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Vorwort

Mit dem 2. Theorietag "Automaten und Formale Sprachen” hat sich die GI-Fach-
gruppe gleichen Namens offiziell konstituiert. Dieses Heft enthdlt neben den
Zusammenfassungen der gehaltenen Vorirdge auch einen Bericht iiber die Griindungs-
versammlung der Fachgruppe sowie die verabschiedete Fachgruppenordnung.

Die rege Teilnahme am Theorietag (ziemlich flichendeckend iiber die deutschen
Informatik-Standorte) und die Zahl der Vortrige belegen das groBe Interesse an der
Thematik "Autornaten und Formale Sprachen”. Anregungen zur zukiinftigen Arbeit der
Fachgruppe sind am Schlu8 des Berichts iiber die Griindungsversammlung ange-
sprochen.

An dieser Stelle sei allen Mitgliedern der Kieler Arbeitsgruppe "Theoretische
Informatik” fiir thren Einsatz vor und wihrend der Tagung herzlich gedankt. Chne ihre
organisatorische Hilfe, Herrichtung von Kaffee und Imbi8, Fahrdienste, Unterstiitzung
am Rechner und weiteres mehr wire das Treffen nicht moglich gewesen. Auch der
Universitdt Kiel mochte ich fiir die gewihrte finanzielle Unterstiitzung danken.

Wolfgang Thomas
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Synchronisierte Alfernierung

J. Hromkovic

Universitat-Gesamthochschule Paderborn
FB 17: Mathematik-Informatik
Postfach 1621, W-4790 Paderborn

Die Synchronisierte Alternierung ist eine Verallgemeinerung von Alternierung. So
wie Nichtdeterminismus und Alternierung als ,unrealistische® Berechnungsmodelle
. _beim Studium von deterministischen {also realistischen) Berechnungen hilfreich wa-
" ren, so liefert die Synchronisierte Alternierung einige neue Aussichten fiir determini-

- _stische und nichtdeterministische Berechnungen. Die synchronisierten alternierenden

endlichen Automaten akzeptieren zum Beispiel genau NSPACE(n} - die kontext-
sensitiven Sprachen, obwohl die @iblichen alternierenden endlichen Automaten nur re-
gulire Sprachen akzeptieren. Bei einer anderen Art von Synchronisation akzepiieren
die endlichen Automaten genau P. Die Frage, ob DSPACE (f(n)) echte Teilmenge von
NSPACE (f(n)) ist {also nach Determinismus versus Nichtdeterminismus] kann
werden als Frage iber Synchronisation - ob eine Art von Synchronisation st T a
eine andere Art von Synchronisation fiir ein gegebenes Modell von Turing-Maschinen
ist. Mehrere Ahnliche Resultate, die nene Beschreibungen von fundamentalen Kom-
plexititskiassen erméglichen, werden prasentiert.

gestellt




Problem, zu
eirte natiirliche

Grofe '3' NP;VQHSﬁ‘éindlg
Probleme betracktet:

Wortproblems fiir Grams
Systeme mit zwei Komponentén nid-gine;

Definition 1.1: Ein Wort 5 st eine Siupers
von Null oder mehr Symbolen aus 5 erhilt: ]
Worten, wenn § Supersequenz eines jeden Wortes'in

Problem 1: Shortest Common Supefséquéxi
Gegeben: Eine Menge L von Wortenund -k €

Frage: Gibt es eine Supersequenz von L der T

Satz 1.2 (Raihd, Ukkonen): Shortest Common 'S&j)éré\eq ence’ st
Alphabet der Grofe > 2. T

Weitere Resultate zum SCS Problem findet man in 17 N

Definition 1.3: Es sei $ ein Wort iiber einem thabet
5,7 und §" Worte iiber T sind, dann heifit T Tezluort vort. 5.
S mit 7 € a* fiir ein a € T heiBt Run von 5.

] laniges Teilwort T von

Problem 2: Minimum Run Superseguence (’NﬁnﬁS) : o ’
Gegeben: Eine Menge I von Worten und & € IN. o o |

Frage: Gibt es eine Supersequenz von L die < k Runs enthilt? -

Satz 1.4: 1) Minimum Run Superseguence ist in P iiber einem Alphabet der Gréfe 2
ii} Minimum Run Supersequence ist NP-vollstindig iber jedem Alphabet der Gréfle > 3.

Definition 1.5: Bs sel S = s182...8; eine Supersequenz eines Wortes T' = {342 ...4; . Eine
FEinbettung von T in § ist eine streng wachsende Funktion f von {1 : /] nach [1: k], so daf ¢; und
s7(s) der gleiche Buchstabe sind fiir alle ¢ € {1 :{]. Eine Einbettung einer Menge L = {51, 52,... 5k}
von Worten in ein Wort S ist ein k-Tupel (fi, fa,. .., fu), wobei f; eine Einbettung von S in &
ist. Eine Einbettung von L in S heift disjunki, wenn fiir alle i, € {1: £k}, # 7 und [ KRR
;e [1:|S]] gilt: fi(l) # f3(1;), d.b. keine zwei verschiedenen Buchstaben von Worten? L \xerden
auf denselben Buchstaben von § abgebildet. Eine Supersequenz einer Menge I von Wortens heifit
d-Supersequenz, wenn es eine disjunkte Einbettung von L in 5 gibt.

Problem 3: Disjoint Minimum Run Supersequence (DMinRS})
Gegeben: Eine Menge I von Worten und k € IN.

Frage: Gibt es eine d-Supersequenz von L die < & Runs enthilt?

Korollar 1.6: 1) Disjoint Minimum Run Supersequence ist in P iber einem Alphabet der GroBe
2.
ii} Disjoint Minimum Run Supersequence ist NP-vollstdndig iber jedern Alphabet der Grifie > 3.

Definition 1.7: Eine (d-) Supersequenz S einer Menge L von Worten heifit minimal, wenn
kein Symbol in § gestrichen werden kann, ohne dafi die Eigenschaft (d-) Supersequenz zu sein
verlorengeht.

Problem 4: Maximum Run Supersequence (MaxRS)
Gegeben: Eine Menge L von Worten uand & € IN.

Frage: Gibt es eine minimale Supersequenz von L die > & Runs enthilt?

Satz 1.8 Maximum Run Supersequence ist NP-vollstindig iiber jedem Alphabet der Gréfle > 2.

Problem 5: Disjoint Maximum Run Superseguence {DMaxRS)
Gegeben: Eine Menge L von Worten und & € IN.

Frage: Gibt es eine minimale d-Supersequenz von L die > & Runs enthilt?

Problem 6: Disjoint Runlength 1 Supersequence (DRL1S)
Gegeben: Eine Menge L von Worten und £ € IN.

Frage: Gibt es eine minimale d-Supersequenz S von L, so daf} jeder Run in § die Linge
1 hat?

Satz 1.9: Disjoint Runlength 1 Supersequence ist NP-vollstindig iber jedem Alphabet der Grofle
> 9.

Korollar 1.19: Disjoint Maximum Run Supersequence jst NP-vollstindig iiber jedem Alphabet
der Gréfe > 2.




2. Das Wortproblem fiir CD-Grammatik- Suy"styélﬁe

Es wird nun gezeigt, daf§ Supersequenzprobleme ein geexgnetes Mxtte} darstellen um die Kom-
plexitat des Wortproblems fiir Grammatik-Systeme zu untersuchen:: Zum Beispiel 138t sich durch
Reduktion des SCS Problems ein relativ -einfacher Beweis fiir die bekannte “Tatsache (vgl. [10])
angeben, dafi das Wortproblem fiir ETQL-Systeme NP- voHstandlg
genden das Wortproblem fiir CD-Grammatik- Systeme mit zwei

CD-Grammatik-Systeme sind von Csuhaj- Varju und ')assow emg

Etwas niher wird im fol-

roﬂuktldnenmengen untersucht.
worden ([1])-

PI,PZ..“71‘:’;”B).

Definition 2.1:  Ein CD-Grammatik-System ist ein (2 + k) ‘upel G
Dabei sind

(1) V und T disjunkte endliche nichtleere Alphabet = Vi ‘ablenae"p/'mbet bzw. das
Terminalenalphabet; : ‘ T

(i) P, 7 € [1: k] ist eine endliche. Menge von Paaren ¢
AeVUT, ae(VUT)y ,sedaﬂgllt

a) 4 € V fiir alle Produktionen (4, a)ﬂe Py P hei
menge — oder

Produktzonenmenge
(A, o) wird auch mit 4 — « bezeichnet;
(i) B €V ist die Startvariable. i
Definition 2.2: Unter einem Ableitungsschritt eines CD-Grammatik-Systems G = (V, T, P, P,
<> P, B} beziiglich einer kontextfreien (bzw. EOL-) Produktionenmenge P versteht man einen
Ableitungschritt bezfiglich der kontextfreien Grammatik (bzw. des EOL- Systems) (V.T, P, B).
Ist G = (V,T, P, Py, B) ein CD-Grammatik-System mit zwei Produktionenmengen, dann versteht
man unter einer alternierenden Ableitung eine Wortes w € T eine Ableitung, bei der abwechselnd
Jeweils genau ein Ableitungsschritt beziiglich Py und Py gemacht wird.
Definition 2.3: s sei G = (V,T.P, Py, B) ein CD-Grammatik-System mit zwei Produktio-
nenmengen.
LalG)={wlweT" und es gibt cine alternierende Ableitung von w aus B},

La(G) heibt die von G durch alternierende Ableitung erzeugte Sprache.

Es sei G = {V,T, Py, P,, B} ein CD-Grammatik-System mit zwei Produktionenmengen. X
Problem 7: Wortproblem fiir L4(G) ;
Gegeben: Ein Wort w ¢ T™. 5
Frage: Ist w € L4{(G)? k 'k |

Die folgenden Sitze 2.4 und 2.5 zeigen, daB es bereits sehr einfache CD-Grammatik-Systeme gibt,
fiir die das Wortproblem NP-vollstindig ist.

Satz 2.4 Essei G = {V.T, Py, P,, B} ein CD-Grammatik-System mit zwei kontextfreien Produk-
tionenmengen wobei V = {B}, T = {0,1,$} und

Py ={B — BS0B, B— 0B, B — 085, B — 0}
Py={B — B$1B, B— 1B, B — 1B, B — 1}.
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Das Wortproblem fiir L4(G) ist NP-vollstindig.

Beweis (Idee). Reduziere DRL1S iiber dem Alphabet {0,1} auf unser Problem.

Es sei L = {$1,52,...,5:} eine Menge von Worten iiber dem Alphabet {0,1} eine Instanz von
DRL1S. 0.B.d.A. sei §S| > 2firie[1:1]. Zeige

S}$52 .- .353 € LA(G) gdw.

eine minimale d-Supersequenz § von [ existiert, so daf jeder Run in § die Lange 1 hat.

Satz 2.5: FEs sei G = {V,T, Py, P,, B} ein CD-Grammatik-System mit einer EOL- und einer
kontextfreien Produktionenmenge wobei V = {B,B'}, T = {0,1,$} und

P ={B - B$B, B— 0B, B—~ 08B, B—0
B — B'$18', B — 1B', B - 18B', B' - 1}
PhR={B—-B,B B, 0-0,1—-1,8%—8%}

Das Wortproblem fiir L 4(G) ist NP-vollstindig.

Satz 2.6: Essei G = {V,T,P;, P,, B} ein CD-Grammatik-System mit zwei EOL-Produktionen-

mengen. Das Wortproblem fir L 4(G) ist in P.
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Zur Komplexitdt von Grammatiksystemen

Jirgen DASSOW, Stephan SKALLA .
Technische Universitit Magdeburg, Fakultit fiar Mathematik
PSF 4120, 0-3010 Magdeburg .. -
Gheorghe PAUN? i -
Institut fir Mathematik der Ruménischen Akademic der Wissenschaften
Str. Academiei 14, R-70109 Bucuresti, Ruménién ~

1. Binleitung und Definitionen

Tafelarchitekturen sind ein bekanntes Modell fiir Problemlosungsprozesse mit verteilten
Ressourcen. Sie bestehen aus mehreren Wissensbasen; die nach dinein Protokoll gemein-
sam an der Ldsung eines Problems arbeiten, wobei die,jKomkmunika,tioxi nur diber die Tafel
erfolgt, auf der jeweils der aktuelle Stand der Lés’ﬁktigﬁéﬁéégéﬁhen«*15’3; ‘In jedern Meoment
ist nur eine Wissensbasis aktiv, indem sie den. Tafelinhalt sndert; ‘dann wird sie inaktiv
und eine weitere Wissensbasis wird aktiviert. Der Prozel wird solznge fortgesetzt, bis
eine akzeptale Losung erreicht ist. Fir Einzelheiten verweisen wir aunf [7].

Wir geben nun ein formales grammatikalisches Modeli fiir Tafelarchitekiuren, das in {1]
eingefithrt wurde.

Definition 1. Ein kooperierendes/verteiltes (cooperating/distributed, abgekiirzt CD)
Grammatiksystem des Grades n, n > 1, ist ein (n + 3)-Tupel

r=(N.T,P,P,..., P, 5),

wobei [V die Menge der Nichtterminale, T die Menge der Terminale und P, fir 1 <i<n
Mengen kontext-freier Produktionen sind.

Dabei modellieren die Regelmengen die Wissensbasen, die aktuelle Satzform entspricht
dem aktuellen Tafelinhalt, die Regeln ermoglichen eine Anderung des Tafelinhalts.

Wir bezeichnen die einzelnen Regelmengen als Komponenten des Systems und setzen
Ve=NUT.

Definition 2. Sei I' ein CD Grammatiksystem wie in Definition 1. FEine k-Schritt-
Ableitung, ¥ > 1, in einer Komponente P € {P, P,,... B}, wird mit =5 bezeichnet.
Analog bezeichnen ==3% bzw. ==3" Ableitungen mit hochstens k bzw. mindestens k
Schritten. Weiterhin bezeichnet =% eine beliebige Ableitung. Falls x ==% y gilt und
kein Wort z € V¥ mit z # y und y =} z existiert, so schreiben wir z =% y.

Diese Ableitungsarten entsprechen den folgenden Strategien bei Tafelarchitekturen: =—<*
modelliert eine Zeitbeschrinkung fiir die Arbeit an der Tafel; ==2* stellt eine Forderung
nach einer Mindestkompetenz dar, da mindestens ein vorgeschriebener Beitrag zur Losung
geleistet werden muB; ==* erlaubt jeder Wissensbasis eine Arbeit eine Arbeit an der Tafel,

'Durch die Alexander-von-Humboldt-Stiftung geforderte Forschung

solange es von ihr gewtinscht wird; == entspricht der Forderung, daff eine Komponente
solange arbeitet, wie sie zur Ldsung beitragen kanzn.
Wir setzen :
M= {x, 1} U J{< b, k> £}
B>t
Definition 3. Die vom CD Grammatiksystem [ in der Ableitungsart f € M erzeugte
Sprache L;(T'} ist durch

LTy = {zeT*[S:zgmé’ x;:ﬁ;;zzzzr..:/*j;im T =%,

m>1,1<i;<n1<j<m)

definiert.

Aufgrund der Motivation sind die beiden folgenden Parameter eines CD Grammatiksy-
sterns von besonderem Interesse: die Anzahl der Komponenten und die Gréfie der Kom-
ponenten, die wir durch die Anzahl der darin enthaltenen Regeln messen, da die Anzahl
der Regeln als ein MaB fiir die Fahigkeit der Komponente zu Anderungen des Tafelinhalts
betrachtet werden kann. Formal fiihrt dies zu der folgenden Definition.
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Definition 4. Fiir ein CD Grammatiksystem I' wie in Definition 1 eine Sprache L und
eine Ableitungsart f € M setzen wir

Deg(T) = n,
Degs(L) = min{Deg(l'): L = Lg(T'}},
Prod(IY = maz{card(F;) |1 <i<n},

Prods(L) = min{Prod(L}: L = L(T)}.

Weiterhin definieren wir fiir n > 1,m > 1 (einschlieBlich n = oo, m = 00} C D, ,CF als
die Menge aller CD Grammatiksysteme I' with Deg{T"}) < n und Prod(T') < m. Fiir eine
Menge X von CD Grammatiksystemen und eine Ableitungsart f € M bezeichnen wir mit

LX) ={Ls(T) | T € X}

die zugehorige Familie von Sprachen.

Offenbar gelten fiir natiirliche Zablen n > 1 und m > 1 und f € M die beiden folgenden
Relationen

LHCDamCF) C £4(CDpamCF) und L(CDpmCF) € L1(CDpmir CF).

Ziel dieser Arbeit sind die hieraus resultierenden Hierarchien, d.h. die Untersuchung der
Frage, ob die Inklusionen echt sind.

Mit L{CF) bzw. L{CFyy) bzw. L(ETOL) bezeichnen wir die Familien der kontext-
freien Sprachen bzw. der kontext-freien Sprachen mit endlichem Index bzw. der ETOL
Sprachen (siehe {5], [9], [8])-




2. Resultate
Satz 1. Seien n > 1 und m > 1 natirliche Zahlen und
fe{x,=1,>1}U{<k:k>1}.

Dann gelten:

6) Li{(CDyoCF)=Li(CDowCF)=L(CF),
b) LH{CDoomCF) = L{CDeCF)=L(CF),
¢) LI{CDwmCFYC Ly{CDuiymCF) und Li{(CDumCFYC Li(CDy i CF).

Satz 1 c) ist eine Verallgemeinerung des Resultates von Gruska, dafl es zu jeder natiirli-
chen Zahl n > 1 eine kontext-freie Sprache existiert, die zu ihrer Erzeugung mindestens
n Nichtterminale erfordert, da kontext-freie Grammatiken mit Grammatiksystemen mit
einer Komponente iibereinstimmen (siehe [3], [4]).

In [6] wurde eine Verallgemeinerung von Satz 1 a) auf den Fall gegeben, dafl die verschie-
denen Komponenten auch mit verschiedenen Ableitungsarten arbeiten kénnen.

Satz 2. Seienn > 3,n' > 1,m > 5 und m' > 1 natirliche Zahlen. Dann gelten:

a) L(CF) = LUCD1,CF) C L{CDyCF) C LCD3CF) = L{CDso0CF)
L(ETOL),

b) LICF) = L{CD1CF) C L{CD2CF) C LCDw3CF) C L{CD.CF} C
LACDomCF)y=L{(CDyCF)= L{ETOL),

) LACD, mCF)Y C LAC D mCFY und £4{CD, nCF) C Li{(CDyme1CF).

Es ist ein offenes Problem, ob die in Satz 2 a) bzw. b) gegebenen Schranken 3 bzw. 5
minimal sind.

Satz 3. Seien k> 1,n > 1,m >k und m’ > 1 nafirliche Zahlen. Dann gelten:

@) Lop(CDoiCF) = Lop(CDoomCF) = Lop(C Do 0 CF),

b) Lop(CDuaCF) C La{C D1 2CF) und Lo (C D CFY C Lop{C Dy i CF).
Satz 4. Seten k> 1,n > 1,m > 2k — 1 und m’ > 1 natirliche Zahlen. Dann gelten:
) L3p(CDoiCF) = Lop(CDoomCF) = L3p{C Do CF),

b) gzk(CDmQCF) C ﬁzk{CDn‘H,QOF) und [:Ek(CDg'mICF) C Czk(CD21m1+ICF),

Es ist uns bisher nicht gelungen, fiir die Ableitungsarten = &k und > k ein zu den Aussa-
gen a) in den Sitzen 1 und 2 analoges Resultat zu gewinnen, und die Unendlichkeit der
Hierarchien fiir den Fall, daB beide Parameter beschrankt sind, wurde bisher nur fiir den
Fall gezeigt, daB einer der Parameter 2 ist.

AbschlieBend geben wir ein Unentscheidbarkeitsresultat.

Satz 5. Die folgenden Probleme sind fir eine gegebene natirliche Zahln > 1 und em
gegebenes Grammatiksystem I' unentscheidbar:

a) Gilt n = Deg{L,(T')) ?

b) Gilt n = Prod(L,(T)) ¢

¢) Gilt Deg(T') = Deg(L.(T)) ¢

d) Gilt Prod(T') = Prod(L,(T)) ?
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Darstellungssiatze fir Teilklassen von

RI-Sprachen

Claudia Himpel
Institut fiir Informatik

Universitat Hannover

Indizierte Sprachen und Teilklassen von indizierten Sprachen sind seit ihrer Einfiihrung
von Aho [1] intensiv untersucht worden.

In diesem Vortrag werden einige Teilklassen der durch die resiricted indezed grammars (im
folgenden RI-Grammatiken genannt) definierten Sprachen (= RI-Sprachen), die ebenfalls
von Aho in {1} eingefiihrt wurden, vorgestellt. }

Nach einigen notwendigen Definitionen werden einige Satze f;:»rmuliert, mit deren Hilfe
es moglich ist, Inklusionen und Nichtvergleichbarkeit der eingefiihrten Sprachklassen zu
klaren.

Zunachst folgt eine zur Definition von Aho [1} dquivalente

Definition : Eine Grammatik G = (N,, Ny, 7,1, P,5) mit N,, Ny, T und I paarweise
disjunkte endliche Mengen, wobei
N, die Menge der flagaufbauenden Variablen,
Ny die Menge der flagabbauenden Veriablen,
T die Menge der terminalen Zewchen,
I die Menge der Indizes oder Flags ,
S € N, das Startsymbol und
P eine endliche Teilmenge von (N, UNg) x (FU{e})) x ({(N.UNHITUTY* die Menge
der Produktionen sind,
heift RI-Grammatik, wenn jede Produktion aus P eine der Formen A — « mit
A€ Ny, € ((NyUN)IPUT)* oder Bf — S mit B € Ny, f € TU{e}, B8 € (NUT)*
besitzt.
Die Begriffe Ablertung und RI-Sprache werden wie bet indizierten Sprachen iiblich defi-
niert. Die aus der Definition resultierende Sprachklasse wird mit L{RI), die Familie der
indizierten Sprachen mit £(IN D) bezeichnet.

Bemerkungen:

1} Es gilt offensichtlich L(RI) C L(IND). Van Leeuwen hat in {3] gezeigt, dal L{RI) C
L(IND) gilt.

2) Betrachtet man einen Ableitungsbaum zu einem Wort w € L, L RI-Sprache, so kann
man jeden Weg von der Wurzel zu einem Blatt in eine Flagaufbauphase und in eine
Flagabbauphase partitionieren, d.h. (vgl. Definition} vor dem "Umschalten” auf eine
Variable B € Ny werden keine Flags abgebaut und nach dem Umschalten werden
keine neuen Flags mehr erzeugt.
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Nun werden wir die Produktionen, die man in der Flagaufbau- und in der Flagabbauphase
anwenden kann, einschranken und die daraus resultierenden Sprachklassen untersuchen.

(g) gerade Linie:

A—> Bf oder A — ubzw. Cf - Doder Cf — u
(rl) rechtslinear indiziert:
A— uBfoder A—ubzw, Cf — uD oder Cf — u
(I1) linkslinear indiziert:
A— Bfuoder A —s ubzw, Cf — Duoder Cf — u
(1) linear indiziert:
A— uBfvoder A— ubzw. Cf — uDvoder Of — u
(k) kontextfrei (bzw. indiziert):
A—abzw. Cf —
Dabei ist A € Ny, B € Ny,UNag, C,D € Ny, f € TU{e}, @ € (NgU N I*UT),
Be(NgUTY und u,v € 7™
In diesem Vortrag betrachten wir nur den linear indizierten Fall, dh. Produktionen der
Form (rl), (II) und (I) und sémtliche Kombinationen fir die Flagaufbau- und Flagabbau-
phase.
Bezeichnungen:

1) Mis L{x-y), x,¥ € {r] I} I}, wird die Sprachklasse bezeichnet, die man erhalt, wenn
die flagaufbauenden Produktionen die Form x und die flagabbauenden Produkiionen
die Form y haben.

2) Mit £(LIN) werden die linear kontextfreien und mit L£{I/VD) die linear indizierten
Sprachen (vgl. [2]) bezeichnet.

Satz 1:
1) L(I-I) = L(z]-r]) = L(LIN).
2) L(rl-Il) = £(H-r]).
3) L(rl-D = L(1I-D).

Satz 2:
SeiL=XcY mit XY CT* c¢T.
1) Ist L € £(rFl), so sind X oder Y regular.
2) Ist L € L(rED), so ist X regulir, oder Y ist regulér, oder X und Y sind beide linear
kontextfrei.
3) Ist L € L(I-rl), so ist Y regular, oder X ist linear kontextfrei.
4) Ist L € £(I-]]), so ist X regular, oder Y ist linear kontextfrei.
5) Ist L € L(I]), so sind X oder Y linear kontextfrei.

Folgerung 1:
L(Erl) und £(I-B) sind nicht abgeschlossen gegeniiber Wortumkehr.




Satz 3:

1) LCT* ist aus L{rl-1), gdw. es ein Alphabet T, eine regulire
Menge M C T* und zwei Homomorphismen h; : T — T*, i ¢ [1:2], gibt mit
L = {hi(w)ha(w) | w € M}.

2) L C T* ist aus L({rl]), gdw. es ein Alphabet T, eine regulire Menge M C T* und
drei Homomorphismen h; : T — T*, i € [1:3], gibt mit
L = {hy(w)he(w) ha(w) | w € M}.

3) L C T ist aus L(I-rl), gdw. es ein Alphabet T, eine regulire Menge M C T* und
drei Homomorphismen h; : T — T*, i ¢ {1:3], gibt mit
L = {hs(w)ha(w)Fha(w)® [ w € M).

4) L C T* ist aus L(I-l), gdw. es ein Alphabet T, eine regulire Menge M C T* und
drei Homomorphismen h; : T — T*,t€[1:3], gibt mit
L = {h1(w)ha(w)hs(w)" | w € M}. ,‘

5) L CT* ist aus L(L]), gdw. es ein Alphabet T, eine regulire Menge M C T und vier
Homomorphismen h; : T — T*, i € [1 ; 4], gibt mit
L= {hy(w)hs(w) " hy(w)ha(w)® | w € M}.

Folgerung 2: (aus Satz 2 und Satz 3)

L(IND)
AR

,/ \\

/! A
/ s

/
/ ‘\

N

LUIND) «<L(RI)

7

\/

Lk

/N

Lbe) L) L(eLD)

A AN 74
; /

Bemerkungen:

1) In [2] werden flir die linear indizierten Sprachen dhnliche Aussagen wie in den Sitzen

2 und 3 bewiesen.

2} Als weiteres interessantes Ergebnis ergibt sich £{I — k) = L(ETOL).
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Deterministic asynchronous automata
for infinite traces

A. Muscholl und V. Diekert

Universitat Stuttgart, Institut fiir Informaltik
Breitwiesenstr. 20-22, 7000 Stuttgart 80

The concept of traces forms a suitable semantics for concurrent systems. A con-
current system is given by a set of atomic actions ¥ together with an independence
relation J C £ x ¥ which specifies pairs of actions which can be performed concur-
rently. The relation / generates a congruence on £, which defines a quotient monoid
of £* called trace monoid.

In order to describe non-terminating concurrent processes, the notion of infimte
trace was introduced. These infinite traces are now called real traces.

In this paper, we consider recognizable real trace languages. These languages play
the central role since they correspond fo infinite runs of concurrent processes which
can be controled by some finite state advice. Various properties of this language class
have been established recently, in particular the equivalence to c-rational expressions,
and the characterization by monadic second logic, have been shown. However, no
convenient automata for accepting recognizable real trace languages were known. As
all recognizable languages they can be characterized by word automata, but these
autornata are inherently sequential and even the existence of word antomata with the
so-called J-diarnond property was not known.

The first break-through is due to Gastin and Petit who introduced asynchronous
Biichi automata for infinite traces and showed that every recognizable real trace
language can be accepted by some nondeterministic asynchronous Biichi automaton.
These asynchronous automata (first defined for finite traces by Zielonka) can describe
concurrency in a very suitable way, due to the decentralized control which allows
parallel execution of independent actions. The existence of deterministic asynchronous
automata characterizing recognizable real trace languages remained open and will be
solved here.

In the theory of infinitary word languages the theorem of McNaughton states
the equivalence between nondeterministic Biichi automata and deterministic Muller
automata. We provide here a proper generalization of McNaughton’s Theorem to
the family of recognizable real trace languages, thus solving one of the main open
problems in this field:

Theorem: The family of recognizable real trace languages is equivalent to the fa-
mily of languages, which are accepted by deterministic Muller asynchronous ceflular
automata.

This result is based on the notion of deterministic languages and the following
result.
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Logical Definability on Infinite Traces

W. Ebinger und A. Muscholl

Universitat Stuttgart, Institut fir Informatik
Breitwiesenstr. 20-22, 7000 Stuttgart 80

In order to extend the free partially commutative monoid M(X, D) over a depen-
dence alphabet (T, D) to the infinite case, it is convenient to consider dependence
graphs. In the monoid G(Z, D) of infinite dependence graphs we consider the subset
R(E, D) of real traces, where every node has 2 finite past. The notion of recognizabi-
lity can be extended to real trace languages.

We show here the equivalence of monadic second order logic and recognizability
for real trace languages and that first order definable, star-free, and aperiodic rea
trace languages form the same class of languages. This generalizes results on infinite
words and on finite traces to infinite traces.

Thus we have completed the different characterizations for recognizable infinitary

<

[}

trace languages. This family of languages can be defined by means of recognizing
morphisms and it is also equivalent to ¢-rational expressions. It has been also chai
terized from an automata theoretical point of view, using adequate Biichi and Mulier
acceptance conditions. Only the logical characterization of recoguizability i terms of
monadic second order remained open so far and will be provided here.

The proof of the main result, which is stated below, is mdependent of any special

kind of trace automaton.
Theorem: A trace language A C R(Z, D) is recognizable 1f and only if A is definable
in monadic second order logic.

We transform formulae on words to formulae on traces using the lexicographic
normal form and vice versa and obtain

Theorem: A trace language A C R(E, D) is definable mn first ovder logic of and only
of 97 HA) is definable wn first order logic.

Similar to the word case we show
Theorem: A trace language A C R(E, D) s definable wn first order logic if and only
of it is star-free.

Although the result below is a consequence of our logic results, we also give an
independent proof.

Theorem: The family of star-free subsets of R(E, D) coineides with the family of

aperiodic real trace languages.
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Theorem: The family of recognizable real trace languages is equivalent to the Boolean
closure of the family of deterministic real trace languages.

As a special case we obtain that every word language, which is closed w.r.t. the
independence relation, can be accepted by some deterministic Muller automaton. We
also determine the complexity of deciding whether a I-diamond Muller automaton
accepts a closed language.

Theorem: /t is NL-complete to decide for a given a determanistic I-diamond Muller
automaton, whether the accepted language is closed.
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TECHNISCHE UNIVERSITAT CAROLO-WILHELMINA ZU BRAUNSCHWEIG
fity T ische Informatik

Stefan Gértner

Partitions-limitierte Lindenmayersysteme

Lindenmayersysteme [Li68a, Li68b] wurden als Modell fiir parallele Zellentwicklung eingefiihrt
und haben auch in der Mathematik und Informatik ein grofies Fcho gefunden. ([Her69],[vD71],
[RD71},[RS80],etc.) Unlimitierte Lindenmayersysteme ersetzen in jedem Schriit jedes Zeichen. Die-
ser Umstand erschwert den Einsatz solcher Systeme als biclogische Modelle, da dort das Wachstum
stets durch dufBlere Faktoren beschrinkt ist. Mit der von D. Witjen [Wa88, Wa90] eingefihrien
k-Limitierung wurde eine solche Beschrinkung geschaffen. Gleichzeitig konuten die Sprachfami-
lien der Lindenmayersysteme so erweitert werden. Die hier vorgestellten partitions-limitierten-
Lindenmayersysteme basteren auf einer weiteren Limitierungsart, die zu einer nochmaligen Erwei-
terung der Sparchfamilien der Lindenmayersysteme fibrt.

Es werden erweiterte und nicht erweiterte partitions-limitierte Lindenmayersysteme eingefithri so-
wie einige Ergebnisse vorgestellt. Dazu gehort auch das Resultat, daf die Sprachfamilie der erwet-

terten partitions-limitierten Lindenmayersysteme mit Tafeln gleich der der rekursiv aufzihlbaren
Sprachen ist.

1 Lindenmayersysteme (0L-Systeme)

Beispiel 1 Es sei By = (I, h, a) ein DOL-System, mit & = {a,b,¢,l,7,w,z,(,}, +,-} und h:

a—cwld I—(+a) w—orz ({ +—+ c-¢
b—~cwra r—o(-b) z-owec )—=) o=

”W\Y%/ §§// %§

Wir sehen die Turtle-Interpretation [AS82] der ersten 10 Worter von L(B;)} nach [SQ79].
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2 k-limitierte Lindenmayersysteme (kl0L-Systeme)

Definition 1 Es sei & € N und h cine endliche Substitution iiber einem Alphabet T. Die
Abbildung by : * — 257 heifit k-limitiert, wenn h(w) fiir jedes w € £* alle die Warter liefert, die
entstehen, wenn genau min{#,w, k} Zeichen von allen auftretenden Zeichen a in w ersetzt werden.

Beispiel 2 Es sel & = {a,b,c} ein Alphabet und & = 2 so haben wir folgende Moglichkei-
ten Zeichen in dem Wort aaabee zu ersetzen. (Die unterstrichenen Zeichen sollen jeweils ersetzt
werden.)

aaabee, aeabee, agabec

Definition 2 Es sei K’ = (¥, H,w, A) ein ETOL-System und k € N, dann heifit das Fiinftupel
K = (Z,H,w,Ak) k-limitiertes ETOL-System (KIETOL-System). Die von K erzeugte Sprache
ist

L(K) = {w € A*|w = w oder w € A ... hi(w) mit k!,...,h* € H,t € N}.
Jede Sprache, die vou einem kIETOL-System erzeugt wird, heifit kIETOL-Sprache. Fir ein festes &
bezeichnen wir mit L(KIETOL) die Familie aller XIETOL-Sprachen. Mit £(1;ETOL) bezeichen wir
die Familie aller Sprachen, die von AIETOL-Systemen erzeugbar sind, also

S(KETOL) = | | L(KIETOL).
kEN
Beispiel 3 Fiir jedes £ € N definieren wir das k10L-System
K ={{a,b,c}, b,abe, k)
mit h{a) = {a*}, k(b) = {$*} und h{c) = {?}. Es sei » = {1d k] + 1, dann erhalten wir
LK) = {a¥ 8¢ |0<i<riufa™b e | n=2" +ik,i € N}

Beispiel 4 Es seien By = (I, h,a) das DOL-System aus Beispiel 1 und B; = (L, h,0,k) ein
EIDOL-System mit k = 3.

Byin=9 Byn=15 k=3

An diesem Beispiel wird deutlich, das k-limitierte Lindenmayersysteme eine Méglichkeit fiir ein
biologisches Modell bilder. Eine Interpretation wire z.B. die, da8 Zellen aunf einen begrenzien
Nahrstoffvorrat angewiesen sind und so in der Praxis nicht parallel wachsen kdnnen.
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3 k-partitions-limitierte L-Systeme (kplOL-Systeme)

Definition 3 Es sei T ein Alphabet. Wir nennen p eine Partition von I, wenn p(Z) = {p1,p2, - -+
ﬂ- .. . . . . .
ot mitn € N, p; CZ,ps # B und | pi =T und piNp; =@ firalle,jmit 1 <4,§ <n, i# 7.

i=1 e . PR
Die p; werden Teile der Partition gepannt. P ist die Menge aller Partitionen beliebiger Alphabete.

Beispiel 5 Es sei & = {a,b,c} ein Alphabet, dann gibt es folgende Partitionen:

P(ZT) = {{a$ b,cl}, »(Z) = {{a,b}, {c}} p(Z) = {{a’}7 {6, c}}a
p(T) = {{a,c}, {83}, p(T)={{a}, {B}: {c}}-

Definition 4 Fssei k € IN, T ein endliches Alphabet, p eine Partition von ¥ und k eizne endliche
Substitution iiber £. Die Abbildung hip : Z° — 2%° heifit k-partitions-limitiert, wenn kg {(w) fir
jedes w € ©* aus den Wértern besteht, die man erhilt, indem in w aus jedem Teil p; € p(Z) genau
min{ § #.w,k} Zeicken ersetzt werden.

a€pi

Beispiel 6 s sei T = {a,b,c} ein Alphabet, k£ = 2 und p(E) = {{a, b}, {c}} eine Partition von
%, dann sind folgende Ersetzungen moglich:

aaablce, aoablee, gaablee, aaghlee, aaablee, - .-

Definition 5 Es sei K’ = (T, H,w, A) ein ET0L-System, p eine Partition von Lund £ € N
Dann heiBt das Sechstupel K = (I, H,w, A, p, k) k-partitions-limitiertes ETOL-System (kplETOL-
System). Die von X erzeugte Sprache ist

LK)y={weA" !w:woderwéhip...hip(w) mit R},...,B' € H,t € N}

Jede Sprache, die von einem kplET0L-System erzeugt wird, heifit kplETOL-Sprache. Fiir ein festes
k und eine Partitionen p bezeichnen wir mit £(kplETOL} die Familie aller kplETGL-Sprachen.
Weiter definieren wir

L(KLETOL) = | ] £(kplETOL), 2(phETOL) = |} L(kplETOL) und
pEP kEN

2(ETOL) = | ] L(kplETOL).
kEN,pEP

Beispiel 7 Es sei K; = (T, b, abbedd, p, 1) ein 1pl0L-System wit T = {a,b, ¢,d}, h{z) = {=?} fir
alle £ € T und p(Z) = {{a,c}, {b}, {d}}.

Lo(Ky) In(Ky)  La(Kd)
abbedd  aabbbeddd  acebbbbedddd
abbbecddd  aabbbbeedddd
abbbbeeedddd
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LK) = {&0"dd i+ j=n,4,j € N}

Satz 1 Essei X = (I, H,w,p, k) ein kplTOL-System und = [P(Z}], m = max{|w| | w € h(a),h €
H,a € X}, wy,w; €T und wy ? wy. Dann gilt

[wi] = nk < [wa] < pwi] + nk(m ~ 1).

Daraus folgt, daB die Sprache [, = {o¥"|n e IN} nicht von einem kplTOL-System erzengbar ist.

Satz 2 Vergleich von kpl(T)0L-Sprachen mit k1(T)0L-Sprachen.

( N\

L1 TOL) L1, TOL)

- /

Beispiel 8 Es seien By = (5, ,a) das DOL-System aus Beispiel 1, By = (2, h,a,k) ein kIDOL-
System und By = (2, b, a, k, p) ein kplDOL-System mit p = {{a,8}, {c}, {1} {r}, {w}, {=}, {¢, D1

{+},{-}} und k = 3.
| ]

Byin=9 Byin=15 k=3 Byn=15 k=3

Betrachten wir dem rechten Baum. Die Zeichen a und & erzeugen je einen linken bzw. rechien
Teilbaum. Dadurch, da8 sie in einem Teil der Partition liegen, kénnen sie sich gegenseitig aus-
schlieBen. Auf diese Weise kann eine Wachstumsrichtung iiberwiegen. Eine mégliche biclogische

Interpretation ist, daf bestimmte Zelltypen auf einen gemeinsamen beschrinkten Nihrstoffvorrat
angewiesen sind.

Satz 3 Tiir erweiterte partitions-limitierte Systeme mit Tafeln gilt:

L(ULETOL) = L.

Beweisidee:

(a) Eine Sprache ist genau dann vom Typ 0, wenn sie von einer kontextfreien programierten
Grammatik mit Vorkommenstest erzeugt wird.

(b) Wir konstruieren ein 1piET0L-System, das sich wie eine programmierte Grammatik mit Vor-
kommenstest verhilt, dabei wird die Programmierung durch Tafelmechanismus und Kontrolizei-
chen und der Vorkommenstest durch spezielle Partitionen nachgebildet.
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Springende Mehrkopfautomaten mit

Zusatzspeichern in Labyrinthen

Mathias Bull’k

1. Einleitung

Die in dieser Notiz angegebenen Resultate gehéren zur Labyrinth—-Theorie, in der
die Kompliziertheit von Absuch~ und Erkennungsprozessen auf nichtlinearen
Objekten untersucht wird.

Motiviert durch das Ergebnis von W. Savitch [4] untersuchten A.C. Cook und C.W.
Rackhoff in [2] endliche Automaten mit springenden Képfen in Graphen. In {1}
wurden fir springende Mehrkopfzihlerautomaten nicht absuchbare planare
Labyrinthe, sogenannte Fallen konstruiert. Das Absuchverhalten von springenden
Mehrkopfautomaten mit erweiterten Speicherméglichkeiten (Schieberegister,
verschachtelte und vergleichbare Zahler) wird hier dargestellt

Fir eine Einflthrung in die Labyrinth-Problematik sowie zur Einordnung der

Ergebnisse wird auf [3] verwiesen.
2. Grundlegende Begriffe

Ein Graphoid ist ein Tupel G=(V,H,I), wobei V und H nichtieere, disjunkte
Mengen sind (Knoten— bzw Halbkantenmenge) und 1 eine irreflexive, symmetrische
bindre Relation Uber VUH ist (/nzidenzrelation). fir welche die folgenden Bedin-—
gungen gelten:

1) InVi=g ;

2} zu jedem heH existiert genau ein veV mit (h,v)el ;

3) zu jedem heH existiert héchstens ein h' mit (h,h')el.

Eine Halbkante heH, fiir die es keine Halbkante h'eH mit {h,h'}el gibt, wird als

frei und ein Graphoid ohne freie Halbkanten als ein Graph bezeichnet. Eine-

Menge e={h,h'lcH mit (h,h')el heiBt Kante. Fiir veV hezeichne H{v):={h:(h,v)ell.
Die aus der Graphentheorie bekannten Begriffe ( wie z.B. Einbettung, Zusammen-—
hang, Planaritdt, Regularitidt usw.) lassen sich auf Graphoide Ubertragen.

Im folgenden werden nur Graphoide betrachtet, die endliche Mengen H(v) be-
sitzen.
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Sei D eine nichtleere, endliche Menge. Unter einem KompaBsystem {mit der
Richtungsmenge D} auf dem Graphoid G ist eine Abbildung c:H~D zu verstehen,
deren Einschrinkungen C!am fir alle veV injektiv sind. Ein Aofafionssystem ist
eine Bijektion r:H-H, so daf fir jeden Knoten veV die Einschrédnkung riﬁm
eine zyklische Permutation der Linge card{(H(v)) bildet.

Ein Tupel L=(V,H,Ic) heiRt C-Graphoid, falls (V,H,I) ein Graphoid ist und c ein
KompaRsystem auf (V,H,I) bildet. Ein kantengefirbtes Graphoid L=(V.H,1,ec), kurz
EC-Graphoid, ist ein C-Graphoid, so daB fiir alle Kanten e={h,h'l von L
ec(h)=ec(h') gilt. Seien D, ={nord,sid.ost,west} und D,=D, uicben.unten}. Ein C-
Graphoid, welches ein Kompafsystem c mit der Richtungsmenge D, besitzt, heifit
2D-Graphoid, falls eine (2D-) Einbettung in die Ebene so existiert, daf die
Halbkanten durch zu den Koordinatenachsen paralleie, einander nicht schneidene
Strecken reprédsentiert werden und diese den Knoten in der entgprechenden
Richtung verlassen. Analog sind die Begriffe 3D-Einbettung und 3D-Graphoide zu
fassen.

Ein A-Graphoid L=(V ,H,1,r) ist ein mit einem Rotationssystem r versehenes Gra-
phoid. Ein C—- bzw. R—Graphcid heit planar. falls das unterliegende Graphoid

planar ist.
3. Mealyautomat mit Zusatzspeicher

Ein Zusatzspeicher €&=(8,T,P,1,5,) besteht aus einer Menge S#¢ (Speicherzustinde).
einer endlichen Menge Tz¢ (Testmenge), einer endlichen Menge P mit
02Pci{p:(p:S~S)} {(Menge der Speicherinstrukiionen). einer Abbildung T:$~T und
eine Element s €S.
Ein Mealyautomat #=(X.Y,Z,8,A,z,) mit den nichtleeren, endlichen Menge X und
Y {Eingabe~ bzw Ausgabemenge), der Menge Z#¢ (Zustandsmenge), den Abbildun-
gen 3:ZxX-Z {Zustandstberfihrungsfunktion), A:ZxX-Y (Ausgabefunktion) und
z,€Z {Startzustand) heilt Mealyautomat U mitdem Zusatzspeicher &=(S,T.P,1.5,), falls
eine endliche Menge Q#o sowie Abbildungen C}P:QxTxX-)P, 8, :QxTxX~Q und
AT :QXTxX~Y existieren, so daf die folgenden Bedingungen erfiillt sind:

1. Z=Qx8 und z,=(qy.8,)

2. fir alle geQ, seS und xeX gilt:

8((q,8),x)=(8,(q,7(s),x),p(s)) mit p=8,(q.7(s),X)

3. fur alle geQ,seS und xeX giit: Allg,8),x)=2"(q,t(s).x).

Zur Beschreibung der hier untersuchten Zusatzspeicher definieren wir folgende

Speicherzustandsmengen:
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Seien C{1}1:=H, x{0} und Cla+1}:=Cla]u(*** x{0,1,...,a}) fir aeM, mit ax1.
Seien Cla,bl:={w: (n,.n,.....n; ,j)=weClal und j<b }, wobei a,befy, und a>b, und
Cloj:=lJ { Cla+1} : aely} sowie Cle,bli=U { Cla,b] : aeh, und a>b} fir bek,.
Die Speicherinstruktionen inc,dec,pop,push,shl,shr,pred und succ seien die
folgenden Abbildungen von Cle] auf sich: ( n®*m= n-m falls n>m, 0 sonst)
inc{{ngy .0, ,....n, J))=(n, +1.n, ,....0, J));decllng 0y ... I N=(n, 21,0, ,....0 ,j);
push{(n,,n,,...,n; .}))=(0,n, .1 ,....0n. ,J)
pop({n, 1 ,....n, . i¥=(n, ,....n, .j) falls i>j, anderenfalls {0,0)
shr({n, .0, .....0, J2¥=(0,ng .0 ..oy, 3) 5
shi{(n, .0, .....ny ¥=(n,,....0y ,0,§) falls i>j, anderenfalls (n,.n,,...n .0 ;
pred({ny .o ,....n, . }))=(ng.n .....n, j+1)} falls i>j, anderenfalls {(ny.n; ,....n, .j);
suce{(ng ,ny ,....0ng . P)=(n, .1y ,....0; j=1)
Weiterhin seien die Funktionen zero und comp von Cle]l auf {0,1] wie folgt
erklért:
comp{{n, .0, ,....n; ,j)}=1 falls ny=n;, 0 sonst.
zero{{n, ,n, ,...,n, jH=1 falls ny=0, O sonst.
Wenn ¢#UcW und f:W-W, so bezeichne f,; die wie folgt definierte Funktion von
U auf sich: fy{w)=f{u) falls f{u)eVU, u anderenfalls.
Als verschachiefte und vergleichbare Zéhler wird ein Zusatzspeicher &Cla,bl.g )=
=(Cla,bLiL.012 P, o v Tera, n:5) mit ael Ulel, bed und s, €5 bezeichnet, wobel
Pera,n1=H0Cc g, 53:8€Cc1q, b1 -DUSTC (o, 57:P%0cra, b PT80c 1, 538U g, p s und

fur alle seS 1., ,(8)=(zero, , ,,.comp ) gilt. Fir abef, und 0gb<a sel

[+¢ 83
SRla,bl:=#® x{C,....al. Als Schieberegister mit Yergleich wird ein Zusatzspeicher
&SRia,bl,s, )=(SRI2a,bl.{1,012,Psp 4. b1 Tsrra, by -5 ) Mit a,be, und 0<b<a bezeich~

© en o .
net, wobei fir alle seS tsﬂa_n\s)»(zeros“a'b].compsma'b]) gilt und

Pepra,017NCsx1a,51-98Cs0 00, b7 -50kera, 150 sz a, 51-Pr@sp a, 53 5UCCpp 0, 51 )

Ein springender Mehrkopfautomat, der in der Lage ist, auf einem Graphen mit
Kompafsystem L=(V,H,I,c) zu operieren, besteht aus einer endlichen Steuer-
einheit, die gegebenenfalls mit einem Zusatzspeicher versehen ist, und endlich
vielen Kopfen. Ein Kopf steht dabei auf einer Halbkante h'¢H und sieht die
Menge der Richtungen c{H(v))=ic(h):heH} des betretenen Knotens v, fliir den
(h',v)el gilt, die Richtung c(h’) der eigenen Position sowie gegebenenfalls die
Richtungen weiterer Koépfe, die v betreten. Dabei sind die Kopfe in der Lage,
einander zu unterscheiden.

Mittels Steuereinheit und den Uber die Kopfe erhaltenen Informationen geht der

Automat in einen Zustand Uber und steuert die Bewegungen der Koépfe, so daR
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diese auf ihrer Position verbleiben, durch eine Halbkante zur néchsten Position
gefithrt werden oder zur Position eines anderen Kopfes springen.

Ein Kopf eines springenden Mehrkopfautomaten, der auf R~Graphen arbeitet,
sieht die Anzahl der mit dem betretenen Knoten v inzidierenden Halbkanten
card{H(v)) und gegebenenfalls die Position anderer Kopfe relativ zu seiner
Position bezliglich des Rotationssystems. Die Steuerung der Kopfe erfolgt hin-
sichtlich des Rotationssystems.

Ein springender Mehrkopfautomat suchi einen C- bzw. R-Graphen ab, wenn jeder
Knoten des Graphen wihrend seiner Arbeit durch mindestens einen Kopf betreten
wird.

Fiir eine formale Beschreibung eines springenden Mehrkopfautomaten als Mealy-

automat ¥=(X,Y,Z,8.1,z,) fir C- bzw R-Graphen wird auf {1] verwiesen.

4. Resultate

Ein springender Mehrkopfautomat mit einem Zusatzspeicher &Cla,bl,s,} bzw

&(SRia.bl,s,) wird mit JMCAla,bl bzw. JMSRAla,b] abgekiirzt.

Satz 1: Es gibt sowohl keinen JMCAla,b] als auch keinen JMSRAla+1,1], wol
a,bely, mit 0<b<a, der eine der nachfolgenden Klassen absucht:
a) alle endlichen, zusammenhingenden. planaren 3—reguléren EC—-Graphen,
b) alle endlichen, zusammenhingenden, planaren 3~-reguléren R-Graphen,

¢) alle endlichen, zusammenh#ngenden. planaren 3D-Graphen.

Satz 2: Es gibt sowohl einen JMCA[e,1} als auch einen JMSRA[3,2]. der alle
zusammenhingenden C-Graphen mit einer Richtungsmenge D absucht
Fs gibt sowohl einen JMCA[w,1] als auch einen JMSRA[3.2], der alle

zusammenhingenden R-Graphen mit einem Grad <£B. Befy,, absucht.

Aus Platzgriinden muf hier auf die Beweise verzichtet werden.

[1] Bull, M., A. Hemmerling: Traps for jumping multihead counter automata,
erscheint in EIK

[2] Cook, S.A., C.W. Rackoff, Space lower bounds for maze threadability on
restricted machines. SIAM J. Comput.,
Vol.9, No.3, 1980, 636-852

[31 Hemmerling, A., Labyrinth problems - labyrinth-searching abilities of
automata. Teubner-Texte zur Mathematik,
Vol.114, Leipzig 1989

{4} Saviteh., W., Maze recognizing automata and nondeterministic tape
complexity. JCSS 7 (4), 1973, 38
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AbschluBleigenschaften der wachsend kontextsensitiven
Sprachen

(Zusammenfassung, Oktober 1992}

Gerhard Buntrock

Institut fiir Informatik, Universitdt Wiirzburg, 8700 Wirzburg

Die wachsend kontextsensitiven Sprachen sind durch kontextsensitive Grammaliken
definiert, deren Uberfithrungsregeln Satzformen stets in langere Satzformen iiberfihren.
In Wien auf der ICALP wurde bewiesen, daff diese Sprachklasse unter den AFL-Opera-
tionen abgeschlossen ist.

Fiir die kontextfreien Sprachen ist bekannt, dafl sie eine echte Durchschnittshierarchie
bilden. Fir die wachsend kontextsensitiven ist dies nicht bekannt. Hier werden die Ope-
rationen ,,Durchschnitt von Sprachen® sowie ,Mischen®, ,perfektes Mischen® und , Twist
von Waortern® betrachtet. Letztere Operation ist kiirzlich von Matthias Jantzen und Hol-
ger Petersen eingefiithrt worden Es ist nicht schwierig nachzuweisen, daB weder die kon-
textirelen noch die hier betrachteteten wachsend kontextsensitiven Sprachen abgeschlos-
sen unter einer der genannten Operationen sind. Fir die letztere Klasse benutzt man hier
im wesentlichen die Eigenschaft, daB wachsend kontextsensitive Sprachen von logarith-
musch platzbeschrankten Einweg-Hilfskellermaschinen akzeptiert werden ({siche Vortrag
in Magdeburg auf dem ersten Theorielag fir Automaten und Formale Sprachen). Aber
man kann zeigen, dafl der Abschiufl unter Durchschnitt im Abschlu8 unter perfekten Mi-
schen und den AFL-Operationen und dieser wiederum im AbschluB unter Twist und den
AFL-Operationen und gleichzeitig im AbschluB unter Mischen und den AFL-Operationen
enthalten ist.
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ON SOLVING DECISION PROBLEMS FOR
SUBGROUPS
OF CONTEXT-FREE GROUPS *

- Abstract -

Friedrich Otto
Fachbereich Mathematik/Informatik, Gesamthochschule Kassel
3500 Kassel, West Germany

October 21, 1992

Let G be a group that is presented by a monoid-presentation (; R), and et U be a finite
set of strings from £°. Then (U) denotes the subgroup of G that is generated by /. Here we
are concerned with the following algerithmic problems concerning (¥/}):

- Given a string w € £°, decide whether w € (U)! This is the membership problem
for {U), and if the set U is also taken as a part of the problem instance, then this
problem is known as the generalized word problem for G.

- Decide whether the index |G : (U)] of (U} in G is finite, and if 56, compute this number!
- From (¥; R) and U/ determine a monoid-presentation for the subgroup {TUY

Since these problems are undecidable in general we restrict our attention to a particular
class of groups: the context-free groups. A group G is called context-free if it has a finite
monoid-presentation (I; B) such that the congruence class [Alg is a context-free ianguage.
Here X denotes the empty string. Although this definition is based on a particular presen-
tation, it is easily verified that the actually chosen finite monoid-presentation for G is not
important, since the property that the congruence class of the empty string is a context-free
language is an invariant of finite monoid-presentations. Thus, the context-{ree groups are de-
fined by a language-theoretical property of their presentations. An algebraic characterization
of these groups has been given by Muller and Schupp [MuSc83): A finitely generated group
is context-free if and only if it is virtually free. Finally, these groups have been characterized
by syntactic properties of presentations by Autebert et al [ABS87]: A group is context-free
if and only if it admits a finite monoid-presentation (Z; R) such that the string-rewriting
system R is monadic and A-confluent. Here a string-rewriting system R is called monadie, if
16| > {7} and |r| < 1 hold for each rule (¢ — ) € R, and it is called Jd-confluent, if w —3 A
holds for each string w € [A]r.

Let C,, » denote the following class of finite monoid-presentations:

* Joint work with Norbert Kuhn, DFKI, 6600 Saarbriicken, and Klaus Madlener, Fachbereich Informatik,
Universitat Kaiserslautern, 6750 Kaiserslautern [KMO92]
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Cma = {(Z;R)| R is monadic and A-confluent, and the
monoid My presented by {(Z; R) is a group }.

It is decidable in polynomial time whether a presentation (Z; R) belongs to C,, » [MNOZ91],
and for (Z; R) € Cim x, we can determine a function ~! : T* — ¥* in polynomial time such
that, for w € £*, w™! is a formal inverse of w.

For w € °, let Tp(w) := [w]g N JRR(R), and for § C T*, let Ix(S) := [S]a N TRR(R),
where I RR(R) denotes the set of strings that are irreducible mod R. Then Ip(w) is always 2
finite set, implying that the group G presented by (Z; R) is finite if and only if the set TRR(R)
is finite, and Ir(S) is a regular set, whenever § is. Thus, if U C Z* is a finite set, then
Ip((UUU™t)*) is a regular set of irreducible representatives of {U}. Since a nondeterministic
finite-state acceptor for this set can be constructed in polynomial time, this means that the
generalized word problem for G is tractable.

By considering prefix-rewriting systems we now replace the regular set [p((U U U~1)")
of representatives of (U) by the single representative A. To simplify the notation we assume
that U is closed under taking inverses. Let Pp := {(zf,z7) | 2 € £*, {{ — r) € R}, let
Py = {{u;,v) | ¢ = 1,...,m} be such that, for all i = 1,...,m, wv]! —% w for some
w € U, and, for each w € U, there exists some 7 such that w «—% ;v !, let P:= Py U Pg,
and let =>p denote the prefix-reduction relation induced by P. Then z <% y if and
only if zy~! € (U) [KuMag9], i.e., &= represents the right-congruence induced by (U).
If =>p does not admit infinite reduction sequences, and if it is A-confluent, then we can
conclude that, for all w € £°, w € (U) if and only if w ==} A, i.e,, in this situation A is the
unique representative of (/) mod = p.

It remains to determine a finite set Py of prefix-rules having all the above properties.
As it turns out such a set can be extracted from a nondeterministic finite-state acceptor for
the set Tr(U"). In fact, Py will then contain length-reducing rules only. Thus, we have the
following result.

Theorem 1 For each (%, R) € C,,, and each finite subset U C I*, there ezists a finile,
length-reducing set of prefiz-rules Py such that the prefiz-rewriting sysitem P = Py U Py
presents the right-congruence induced by (U) and is A-confluent. In fact, Py can be con-
structed effectively from (Z;R) and U.

In addition, given a string w € I”, if w € (U}, then a product » € U™ can be determined
effectively such that v — % w, i.e., we have an effective rewrite process with respect to
the given generators of (U}.

With respect to =>p, A is the only irreducible representative of (U). However, the other
cosets of (U) may contain more than one irreducible string mod =>p. Now using properties
of the prefix-rewriting relation =>p it can be shown that each such coset contains only
finitely many of these irreducible strings. Thus, the index |G : {(U)] is finite if and only if the
set JRR(=>p) is finite. Since this set is regular, we can decide whether or not it is finite,
and if it is, then the index |G : (U}] can actually be determined.

Corollary 2 Let (Z;R) € Cpap, and let U C T° be a finite sel. Then the indez |G : (U} of
the subgroup {U) in the group G defined by (Z; R) is effectively computable,

If Ris 2 finite string-rewriting system on ¥ such that therc is an involution = : £ — ¥

with 6@ «——5 A (e € X), then we call (£, R) a group-presentation. Fach context-free
group G can be presented by a finite group-presentation (X; R} such that R is monadic
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and A-confluent. Since each finitely generated subgroup H of 2 context-free group G s itself
context-free, it also has a presentation of this very form. In fact, given {(E;Ryand U, a group-
presentation (T'; T) for (U) can be constructed such that T'is monadic and A-confluent. This
construction consists of three phases.

First, a deterministic finite-state acceptor 4 is constructed such that AR(U7) < L{A) Q
(U). Then from {L;R) and A a presentation (I} S} for (U} is extracted such that S is
monadic. This part of the construction is essentially the literal translation of a well-known
construction by Reidemeister and Schreier [MKS66]. However, the system § will in general
not be A-confluent. By normalizing § we finally obtain 2 finite, monadic, and A-confluent
system T that is equivalent to 5, i.e., {I';T) is the intended presentation for {U}.

Theorem 3 Let {Z;R) € Cy, and let U be o finite subset of £°. Then a presentatign
(D;T) € Cpp for the subgroup (U} of the group G presented by (Z; R) can be construcied in
polynomial time.

In addition, a rewrite process 7 : (/) — I'* can be obtained.
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Bisimulation of Pushdown Automata

Didier Caucal

Irisa, Campus de Beaulieu
35042 Rennes, France
E-mail: caucal@irisa.fr

Two vertices of a labelled graph are bisimilar [Park 81] if their unfolded trees are
reduced to the same tree by iterated identifying of identical subtrees. Two pda (pu-
shdown automata) are bisimilar if the axioms of their transition graphs are bisimilar.
Note that this bisimulation is strong in the sense that it does not take into account
the empty transitions: the empty word is like an ordinary terminal.

First, we recall some basic results. The class of pushdown transition graphs are
the rooted regular {equational) graphs of finite degree, and contains strictly the class
of prefix transition graphs of context-free grammars. Furthermore, the bisimulation
of (the axioms of the prefix transition graphs of } context-free grammars is decidable
[Baeten, Bergstra, Klop 87}, even when they are not reduced [Hitttel, Stirling 92].
Moreover, the bisimulation for reduced {real-time) dpda {d for deterministic) is deci-
dable because it is interreducible to the decidable equivalence problem [Oyamaguchi,
Honda 78] for real-time dpda. This implies that the bisimulation is decidable for the
“finitely coaccessible” deterministic graphs with finite degree.

Then, we show that the bisimulation for (real-time) dpda {even if they are not
reduced} is interreducible to the equivalence problem for dpda. This means that the
bisimulation of deterministic regular graphs with finite degree is interreducible to the
equivalence problem for dpda. This interreducibility remains true for the bisimulation
of deterministic regular graphs with finite out-degree (the in-degree may be infinite).
As a corollary, the equivalence problems for dpda and recursive program schemes are
interreducible [Courcelle, Gallier 87).
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Graph Grammars with Set Productions

Rudeoif Freund
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Abstract. A new mechanism for generating graph languages is introduced, which is based
on the controlled rewriting of graphs using sets of strictly locally operating graph
productions, corresponding to the adding or the deleting of a node or an edge with a
specified label or the changing of the label of a node or an edge. A hierarchy of these
programmed graph grammars with set productions ( PROSE grammars } and normal
forms for various kinds of PROSE grammars are established. Finally some unsolved
problems are stated.

0. Introduction

In [Freund 911 we introduced elementary programmed graph grammars, which are
based on six elementary types of strictly locally operating graph productions, namely
the adding of a new node or a new edge with a given label, the deleting of 2 node
or an edge with the required label and the changing of the label of a node or an edge
between two nodes with specified labels. Programmed graph grammars with set
productions ( PROSE grammars } are a natural extension of elementary programmed
graph gramimars { which already are powerful enough to generate any recursively
enumerable set of equivalence classes of directed graphs } and allow efficient and elegant
solutions for various problems in the theory of graph languages.

The applicability of the attributed version of elementary programmed graph grammars
was shown in [ Freund Haberstroh 1. Attributed PROSE grammars can be used as efficient
rewriting systems for attributed graphs in several fields of computer science, e. g. in
software engineering { [ Freund Haberstroh Stary] } and the description of neural
networks { [ Freund Haberstroh Bischof 1 ). Various applications in these areas will also
be part of future research.

Before introducing the new approach of programmed graph grammars with set
productions we shall recall some necesssary definitions for graphs.

1. Prelimipary Definitions

The structures to be considered in the following are finite directed graphs with
fabelied edges and nodes ( loops are allowed, whereas multiple edges are not ).

Definition 1.1. A graph over (V, W) is a tuple g=( K,n,b), where V and W are
alphabets for labelling the nodes and edges, H is a finite set of nodes,
£ e KxwxH ) ( D(M) denotes the powerset of the set M ) and m:A=>V is the
iabelling function for the nodes in K. Any tuple (u,k,v) with u, v € K and Xk € W can
be interpreted as a ( directed )} edge from the node u to the node v and labelled by k.
In the following, the notations H{g), E{g) resp. alg) will be used to identify the
nodes and edges respectively the iabelling function for the nodes of the graph g.

Definition 1.2. Let Y{V, W) denote the set of all graphs over (V, W) and g, the
empty graph, i.e. the graph with an empty set of nodes.

Definition 1.3. Let g, g € y(V,W); then g and g’ are called isomorphic - abbreviated
g ¥ g' - iff there exists a bijective mapping f: Klg) - K g') with (u,k.v) € Eg) &
(F(u),k, f(v)) € Blg') for any u, v € K(g) and k € W; g and g’ are called equivalent -
abbreviated g = g’ - iff g ¥ g’ and, moreover, alg) =alg) o F, where "»" denotes
the composition of functions or relations, e g. (h.f){x) = hifix)}. For any
g € y(V,W) let [g] denote the class of all graphs of v(V,W) equivalent to g.
Furthermore we define D{V, W) := v(V,W)/=, i.e. TIV,W) = { [gl | g € v(V,W) }.
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Definition 1.4. A graph g € v(V,W) is called discrete iff £ = §§. A graph g € v(V,W)
is called complete iff £ = KxWxK. Furthermore, h € T{V,W) is called discrete
( respectively complete ) iff there exists a discrete ( respectively complete ) graph g € h.

2. PROSE grammars

In the following we will introduce the new approach of programmed graph grammars

with set productions ( PROSE grammars for short ).

Definition 2.1.

Let X be a special ( blank ) symbol, and let V,W be alphabets; then we define

Va = Vu (X} and W, := Wu (A}, The set of node productions over (V,W) is defined by

RV, W) := V32~ {0312 the set of edge productions over (V,W)} is defined by

Re(V, W) = (VX W, xV)2 - (Vx{X}x V)2 Thus an element of Ry{V,W) is of the form

(A,B) with A,B € V,, but {A,B} + (A}, and an element of Rg(V,W} is of the form

(A,j,B;C.k,D) with AB,C,D € V and j,k € W,, but {jk} = {X}.

Any element of R(V,W) := Ry(V.W) v Rg(V,W) is called a greph production. any

subset of R{(V,W) is called a set of grapk preoductions or set production.

The result of applying such a graph production to a graph g € v{V,W) yields a new

graph g € v(V,W), which depends on the special form of this graph production:

() (), B): add a new node v with label B.

(2)  [(A.B): change the label of a node u from A to B.

(3) (A, X): delete a node u with label A ( provided u is isolated ).

(4) (A.AB:C.k.D): add an edge with label k between a node u with labe! A and a node v
with label B and change these node labels from A to C and from B to D,
respectively ( provided an edge (uk,v) does not already exist ).

(5) (A.jB:Ck.D): change the label of an edge between a node u with label A and a
node v with label B from j to k { provided an edge {u,k,v} does not already
exist ) and change these node jabels from A to C and from B to D, respectively.

(6) (A.J.B:C.A.D): delete an edge with label j between a node u with label A and a
node v with label B and change these node labeis from A to C and from
B to D. respectively.

Observe that in the case of the edge productions of the form (A4,;,B;C.k.D) we may

also choose the same node for u and v, if A = B, but only when C = D, too.

In {Freund 911 we restricted ourseives to elementary graph productions, i.e. node

productions as described above and edge productions of the form (A,},B;Ak,B) € Rg(V,W).

Definition 2.2.

Let p € RV, W), i. e. p is a set production. If the graph g' € y{(V,W)} can be obtained by

applying a graph production q € p to the graph g € v(V,W), then g is said to be

directly derivable from g by p - abbreviated g > g'; h' € [(V, W) is directly derivable
from h € T(V,W) by p - abbreviated h 2 h' - iff there is a g € h and a g’ € b’ with

g 7 g . If no graph production q € p cen be applied to g, then p is said to be

not applicable to g.

Definition 2.3. A programmed graph grammer with set productions ( FROSE

grammar for short ) is a 7-tupie G = (V, Wy, V¢, W, P, P, P¢) such that

() Viyv V5 and Wy v W are alphabets for labelling the nodes and the edges,
respectively, where the elements of Vi and Wy are nonterminals and the elements
of Vg and Wp are terminals; Vyn V4 = Wiyn Wy = §; moreover, we define
V=VyvVyand W= WyvWp;

(2) P is a finite set of triples ( rules ) (r: p, ofr), ¢{r)) where p is a set of graph
productions in R(V,W) labelled by r and ofr) and ¢(r) are two sets of labels of
such core rules in P, i.e. 0 and ¢ are two mappings from Lab{P} to P(Lab(P)},
Lab(P) denoting the set of labeis of the productions in P, i. e.

Lab(P) = {r|{r: p, olr), or}) € P};
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(3) Py € Lab(P} is a set of initial labels { of initial rules )

(4) Pg € Lab(P) is a set of final labels ( of final rules ).

Moreover, we define p(r) := p for each rule {r: p,olr),elr}} in P.

Furthermore, a PROSE grammar G = ( Vy, Wy, Vo, W, P, Py, Pe) is called monotoze,

if no set p{r) in P contains a node production of the form {(A,2) with A€ V; if, in

addition, no set p{r) in P contains an edge production of the form {(A,.B;CA,D} with

ABCDE YV and j € W, then G is called strictly monotone. If every set production in

P contains only node productions. then G is said to be discrete.

Definition 2.4. LetG = ( Vi, Wy, Vo, Wy, P, Py, Pg) be a PROSE grammar, r.r’ € Lab(P),

(r: p, o(r), (r)) € P and g,g' € v(V,W). The pair (g', ') is directly derivable from (g,r}

in G - abbreviated (g,r) Iz {g.¢'} - iff either

() g g and " € o(r) { which means that the set production p can be applied to
the graph g, yielding the new graph g ) and we also write (g, r} = {g,r'} - or

(2) g = g, the production p c:am':ec be applied to the graph g, and ¢ € eirk
in this case we also write (g r) B (g,r).

For hh € T(V,W) we define (h,r} Iz (k,r') ( respectively {h.r) B (h',r) and

(h,r) B (h, )y iff there exists a g € ‘s and a g € h' such that (g, v) I (g.r)

{ respectively (g,r) & (g'.r'} and {g,r) Boog.m

As usual, ¥ denotes the reflexive and transitive closure of the relation kg .

The graph language generated by G is

£(G) = {h | h € D(V, W) and ([g.1,re) B (h,rg) for seme vy € Py and some rp € Pel

Moreover, a graph languege is called monotone, strictly monotone resp. discrete, if it

can be generated by a monotone, strictly menotone resp. discrete PROSE grammar.

Example 2.1,

Using the rule (r: {(AkB;AXB) [k € W, BE Viirhe{r)) gives us the possibility to
delete all edges leaving a node with a given label A.

Bxample 2.2. ( Complete graphs }

The PROSE grammer G = (0, §,{a}, W, P, {1}.{3})  with

P o= (i {0abh {020 §.(2:{a, e kel Tk € W 1,823,310

generates all complete graphs over {{a}, W)

In & more illustrative way this PROSE grammar can be depicted as follows:

start > 1: §(‘A,a}}Y—> 2: {{a,h,a;a,w,a) [w € WT}N%’ end

Y gy
In the diagram above a rule (r:p,oi{r),e{r)} is represented by r:p and edges leaving
this node of the diagram; these edges are labelled by Y{es} or N{o) and end up in
the corresponding nodes representing the rules in o(r) and @(r), respectively.
Definition 2.5. An elementary programmed graph grammar is a PROSE grammar
G = { Vy, Wy, Yo. Wy, P, Py, Pe} such that every set production in P contains exactly
one elementary graph production.
As elementary programmed graph grammars only are restricted versions of PROSE
grammars, the results proved in [ Freund 911 immediately yield the following theorems:

Theorem 2.1. Any recursively enumerable graph language can be generated by a
PROSE grammar.

Theorem 2.2. Any recursively enumerable graph language of discrete graphs can be
generated by a discrete PROSE grammar.

Theorem 2.3. The family of graph languages generated by monotone PROSE grammars
exactly coincides with the family of monotone graph languages as defined in [ Nagll
and [ Bunke 1.
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Definition 2.6. Two PROSE grammars G and G' are called equivalent iff L(G) = LG).

The following theorem shows that elementary programmed graph grammars represent a
special normal form for PROSE grammars ( for a proof of this result see [ Freund 921 ).
Theorem 2.4. For any { unrestricted, monotone, strictly monotene, discrete } PROSE
grammar we can effectively construct an equivalent ( unrestricted, monotone, strictly
monotone, discrete ) elementary programmed graph grammar.

Because of theorem 24 equivalent elementary programmed graph grammars for the
PROSE grammars in the examples 2.1 and 2.2 must exist, but this construction would
vield graph grammars which are much more difficult to describe and therefore much
less descriptive.

Investigating the influence of the three different types of edge productions, several
interesting problems arise, most of them still waiting to be solved:

First of all, it is easy to show that in the case of arbitrary and monotone PROSE
grammars graph productions changing the label of an edge are not necessary ( they can
be simulated by using only edge productions deleting respectively adding an edge ).
But when we turn to strictly monotone graph grammars the fcllowing problems arise:

Problem 1. Is the family of graph languages generated by strictly monotone PROSE
grammars strictly inciuded in the family of monotone graph languages?

Problem 2. Which is the effect on the generative power of PROSE grammars when
we only allow edge productions of the form (AX,B;Ck,D}?
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Brigitte Haberstroh on the topics presented in this paper.
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Automata Theoretic Considerations in Circuit Testing®
J. A. Brzozowski?, H, Jirgensen®

1, Introduction

There are numerous causes of failures in integrated circuits and larger digital networks, and careful
testing is an indispensable step in the production of a digital system. The generation of tests and
their application is a very time-consuming and expensive process. Usually it is impossible or at
least far too costly to test for all possible causes of failures in a circuit. Instead, one considers only
those physical faults that are likely to occur. The set of these physical faults forms the physical
fault model.

The stuck-at foult model is an example of a frequently used fault model. In the stuck-at
model one assumes that the only physical faults that could be present in the circuit under test
result in some circuit components—like wires or memory cells—being unable to take one of the
two Boolean values. For instance, a wire which is stuck-at-0 will carry the value { regardless of
its input value; several physical faults could lead to this behaviour including that of a short to
ground.

One needs to distinguish between physical faults and the faulty behaviour of the circuit under
test resulting from these fauits. Moreover, in some cases a physical fault may lead to a faulty
behaviour of the circuit only under special operating conditions—like high temperature or a weak
power supply. In the sequel, we assume that the operating conditions are fixed and that one is
not really interested in detecting the presence of a physical faulf, but just in diagnosing faulty
behaviour of the circuit if it exists. Thus we replace the physical fault model by the corresponding
functional fault model which describes the faulty types of behaviour of the circuit that would
result from the given physical faults. Moreover, we focus on faults in sequential circud

We describe both the intended behaviour of the circuit and the faults in the functional fault
model by finite Mealy automta. A similar approach was already used in 1964 by Poage and
McCluskey [Pol] and by Hennie {Hel], [He2]. Also the work of Graf and Géssel [Grl] published
in 1987 employs similar ideas.

Thus the good machine type is a Mealy automaton Ag = (Qo, X, Y5, 60, Ao} where {Jg is the
set of states, X is the input alphabet, ¥y is the output alphabet, § : Qo x X — o is the transition
function, and A : Qg x X — Yo is the output function. A fault type is another Mealy automaton
which may differ from Ay in the set of states, the output alphabet, the transition function, and the
output function. A good machine {Aq, o) is the good machine type Ag initialized to some state
go € Q. Similarly, a fault is a fault type initialized to some state. A fault model F for Ag is defined
by the following items: A finite family of fault types A,..., Ap;fori=0,1,...,n, aset P, C G
of potential initial states. Giver such a fault model, the circuit under test would be compared with
every (A, q;) wherei = 0,1,...,nand g € P;. Let K = {(i,,6)i=0,1,....m,0 € Pi, ¢ € ¢}
To simplify the mathematical presentation we assume that all state sets (); are subsets of a common
state set @ and that all output alphabets ¥; are subsets of a common alphabet Y.

i8

2. Modelling the Typical Test Situation

In this section we show how to model circuit testing using automata. We then exhibit a general
method for specifying the testing goal.

Let Ag be the good machine type and let F be a fault model for Ay involving the fault types
At,..., A, as above. Let A’ be the circuit under test. A test generator feeds a sequence of inputs
into A’. An evaluation unit receives both the test inputs and the outputs of A’ and compares

1 This work was supported by the Information Technology Research Centre of Ontario and by
the Natura! Sciences and Engineering Research Council of Canada under Grants OGP000087]
and OGP0000243.

2 Department of Computer Science, University of Waterloo, Waterloo, Ontario, Canada N2L 3G1.

3 Department of Computer Science, The University of Western Ontario, London, Ontario,
Canada N6A 5B7.
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them to the behaviours of each of the machines described by the fault model. It then outputs a
temporary diagnosis of A’. This evaluation unit is modelled {essentially) be the initialized deter-
ministic semi-automaton A = A(A4g, F) = (D, X X Y, 8,dg), called the (deterministic) observer,
which is defined as follows. _
For i = 0,1,...,n, let @; = @Q; U {w} where w is a new state symbol. Moreover, for ¢ € Q;

and (z,y) € X x Yj, let

3 4 q,z)v if Mg,z) =y,

e = {00 Dy

and let g(w,(:c,y)) = w. A state d € D is a tuple with components d; , for ¢ = 0,1,...,n and
geP. Thus D={d|d;, € Qi) i= 0,1,...,n,¢ € P;}. The initial state do of A is given by
[do)i,g = g. For the transition function, §{(d,(z,y)) = d’ if and only if d] ; = 6i(di g, (z,7)) for all 7
and q.

The diagnosis goal is determined by a partition of the set K. Given such a partition B, a
state d of A is said to be B-decided if the contents of d, that is, the set {{i,¢,¢') | (¢,9,¢') €
K, ¢ = d; 4 # w} is contained in a block of B. An input word w is said to B-diagnose if and
only if §(dp, (w,v)) is B-decided for every output word v with |v| = |w|. The following are some
typical useful partitions:

e The mazimum information partition By having the singleton sets {(%,4,4")}} fori = 0,1,...,n,

g € P;,and ¢’ € ); as blocks. A state d of A is By-decided if its contents is empty or if there

is exactly one triple (4, ¢,¢') such that d; , # w and, moreover, d; , = ¢'. In the test situation

the latter case means that the behaviour of the circuit A’ under test has been consistent with
that of A; started in state g, and that the present state of (A, ¢)is ¢'.
e The machine partition By with the sets {(4,9,¢") | ¢’ € Q:} as blocks for ¢ = 0,1,...,n and

g€ P{.

e The machine type and present state partition Brps with the sets {{i,¢.4") | ¢ € P;} as blocks

fori=20,1,...,nand ¢ € G;.

e The machine type partition By with the sets {(i,9,¢') | ¢ € Pi,¢ € Q;} as blocks for
i=0,1,...,n.
The fault partition By with the two sets {(0,¢,9) | ¢ € Fo.¢" € Qo} and {(¢,4,¢") | i =
1,...,m, ¢ € P, q € Q;} as blocks.
The names of these partitions indicate the diagnosis goals defined by the partitions. For instance
By defines the goal of detecting the presence of a fault.

This method of expressing the diagnosis goal in terms of such a partition B and the notion
of B-decidedness generalize the work of Hennie on distinguishing and homing sequences [Hel],
[He2}, [Br3]. The complexity of determining distinguishing sequences has been studied recently in
[Yal]. These complexity results still need to be re-interpreted for our ohserver model.

Given & diagnosis goal B, the observer can be reduced in two ways. First, for diagnosability
reduction one considers all B-decided states of A as equivalent and then reduces using standard
techniques. Second, for diagnosis reduction one assigns Moore outpuis y(d)} to the states d of
A as follows: y(d) is 0, j, or oo if the contents of d is not B-decided, non-empty and contained
in block B; of B, or empty, respectively. One then applies classical reduction techniques to this
Moore machine to obtain the diagnosis reduction of A. When reduced for diagnosis, the observer
will still provide a detailed diagrosis of the circuit under test.

®

3. Test Sequence Characterization

Given an observer A = (D, X x Y,d,dy) and a diagnosis goal B, one can construct a non-
deterministic finite acceptor A = (D, X,6,{dy}, F) where F is the set of B-decided states of
A and §(d,z) = {d' | Fy € Y : §(d,(z,y)) = d'}. Thus a word w B-diagnoses if and only if
every computation of A on w is an acccepting computation. A word w is said to be a reduced
B-diagnosing word if w B-diagnoses and, if w' results from w by omitting a few symbols, then w’
does not B-diagnose. Let Lp(F) be the set of B-diagnosing words for the fault model F.
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Theorem 3.1 [Br3], [Jil] The set Lp(F) is regular. An automaion eccepting this set can be
constructed from the foult model. The set of reduced B-diagnosing words is a hypercode—hence
finite—which can also be consiructed from the fault model.

A program has been developed by C.-J. Shi of the University of Waterloo that performs the
construction and reduction steps outlined so far.

4. Fault Coverage

Fault coverage typically refers to two classes of faults?, the fault model F; and another fault set
F,. For instance, in the case of memory testing one could ask the question to what extent testing
for stuck-at faults would also test for coupling faulits, that is, faults such that an action on one
memory cell could affect the contents of another memory cell. The set F; is said to B-cover Fp
if Le(F1) C Le(F3) [Jil], [Woll. When F; B-covers F, any test for faults in 7 is also a test
for the faults in 7.

Theorem 4.1 [Jil], [Wol] B-covering is a decidable pre-order.

The following property indicates how the set of B-diagnosing words for a set of faults can be
constructed from observers for parts of the set.

Theorem 4.2 [Jiil], [Wol] Let F be a family of fault models. Then Lp (Uzcp F) = N per La{F).

Detailed investigations of fault coverage for certain classes of single and multiple fanits in
random access memories are provided in [Ji#1], [Wol], and to some extent also in [Col]l. For
instance, the set of single coupling faults, that is, of faults such that a write operation acting on
one cell causes another cell to change its state By-covers the set of stuck-at faults.

5. Probabilistic Testing and the Complexity of Testing

In probabilistic testing a random or pseudo-random test sequence is applied to the circui
test. For an error threshold € with 0 < ¢ < 1 and a fault model 7 one considers the minimal length
fa{e)} of a random test sequence such that the probability of a fault in F remaining undetecied is
no greater than £.

Various assumptions can be made about the stochastic source generating the test sequence.
To keep the mathematical analysis manageable it should at least be a Markov source. So far,
actually only memoryless sources have been considered for this purpose. With a memoryless
source § as input source, 2 Markov chain C(F,8, B) can be constructed from the observer or its
reduced version.® This Markov chain, called the Markov dizgnoser, describes the probabilistic
testing process. Let y; be the probability of reaching a H-decided state by step t. With ¢ as
above, fg{c} is the smallest ¢ such that gy 2 1 —¢.

A mathematical analysis of the Markov chain C{F, S, B) has been carried out {or random
access memories only. For bounded faults, that is, faults involving only a bounded number of
memory cells which is independent of the size of the memory, the following result is proved in
(Dal].

Theorem 5.1 [Dal], [Co2] For probabilistic testing for a bounded fault in an n-bit random access

memory one has to(e) = O(n/e) (under some mild conditions). However, there are bounded faulis
which reguire a deterministic test length of {nlogn).

This result shows that probabilistic testing leads to a significant reduction of the test length
when large memories are to be tested and the fault model contains certain complicated faunits. A
detailed discussion of the merits of probabilistic testing is provided in [Dall.

Note that the Jower bound of Q{nlogn) mentioned in Theorem 5.1 is tight for the faults in
question. The observer and automata derived from the observer turn out to be valuable tools for
obtaining such bounds.

4 The term of ‘fault coverage’ is used in several different—and not always consistent—ways
[Wol]. Unfortunately, the assumptions made in the literature are not always completely clear.

5 This construction can, of course, also be carried cut for a Markov source. The result is again
a Markov chain.
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6. Modelling Multiple Faults as Compositions of Single Faults

A multiple fault is defined as the simultaneous presence of more than one fault. Most of the
technical literature on testing only considers single faults. This is mainly due to the fact that the
mathematical treatment of multiple faults seems to be very difficult. In view of the constructions
outlined so far, the task is as follows. Given the Mealy automata Ay, A;, and A, for the correct
circuit and two fault types, construct a Mealy automaton A; o A; that describes the fault type
resulting from the presence of both 4; and A4;. We refer to the structure arising from such
compositions of faults as the fault algebra.

It turns out that the simple functional fault model is insufficient to define a meaningful com-
position of faults. Properties of the physical faults may need to be taken into account. Qur new
functional model—restricted to the case of binary memories so far—involves so-called multi-step
automata. Moreover, a new composition of Mealy automata—of the usual and of the multi-step
types—can be defined to model the simultaneous presence of the respective faults. A characteriza-
tion of the semigroup generated by the stuck-at, transition, and coupling faults in binary random
access memories is provided in {Br4].

One of the important issues arising from this work is to determine to which extent the multi-
step automata model the physical situation well enough or whether, in some cases, relevant details
are missed for modelling composite faults.
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Fraktale Dimension konstruktiv erzeugter Bilder

L. Staiger

Technische Universitdt Cottbus, Informatik

O-7500 Cottbus

Seit dem Erscheinen der Monographie ”Fractals, Form, Chance and Dimension”
von B. Mandelbrot im Jahre 1977 gewann die Untersuchung fraktaler Bilder auch
im Rahmen der Informatik (z.B. der Computergraphik) an Interesse. Dabej standen
insbesondere die Generierung fraktaler Bilder mit Mitteln der Automatentheorie, der
Theorie der Formalen Sprachen und anderer Bereiche der Theoretischen Informatik
im Vordergrund.

Als geeignete GroBen zur Messung des fraktalen Charakters bzw. der Textur eines
Bildes haben sich die fraksale oder Hausdorf - Dimension und das zugehdrige (Haus-
dorff ) Mall erwiesen. Aus der Fraktalen Geometrie bzw. Geometrischen Mafith
ist bekannt, daf diese GroBen selbst fiir einfache Mengen schwie
sind

Der Vortrag zeigt nun, daB Mittel der Theoretischen Informatik, dhnlich
zur Generierung [raktaler Bilder, ebenfalls geeignet sind, Hausdorff - Dimensic
- MaB dieser Bilder zu berechnen.

Als konstruktiv erzeugte Bilder sehen wir hierbei mittels endlicher Quellen {kar
tenmarkierter Graphen, Automaten) durch die r—adische Entwicklung ihrer I
dargestelite abgeschlossene Teilmengen des Einheitsquadrats an

Fiir derartige Bilder werden Algorithmen entwickelt, die es gestattern,
- Dimension und Hausdor{f - Maf exakt zu bestimmen. Is erwe: :
hinaus, da Dimension und MaB in direktem Zusammenhang zur Dichte bzw. zum
Schwirzungsgrad des Bildes stehen, was auch durch experimentelle Untersuchungen
iHustriert wird.
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MRFS-Fraktale aus dem Blickwinkel der regulidren
w-Sprachen

H. Fernau

Lehrstuhl Informatik fiir Ingenieure und Naturwissenschaftler
Universitit Karlsruhe (TH)
Am Fasanengarten 5, Postfach 6980, W-7500 Karlsruhe 1 {Germany)

(Unendliche) Iterierte Funktionensysteme ((DIFS) F = (F(l)-,F(Q),...) erlauben
(nach dem Banachschen Fixpunktsatz) eine rekursive Beschreibung von Fraktalen
(gewissen abgeschlossenen und beschrankten Mengen) als Fixpunkten von Mengen-
gleichungen der Form (sei £ & N)
Ap =l {J F(i)(AF).
{3
Dabei seien die F(2) kontrahierende Ahnlichkeitsabbildungen auf einem volistandigen
‘beschrinkten metrischen Raum { X, p) [Bar88, Ban89]. Die Ahnlichkeitsfaktoren seien

Re = (Re(1), Rp(2),.-)-

F heifle nicht kollabierend, wenn keiner der Rp(f) verschwindet.
(Gewisse) Punkte z in Ap haben (wenigstens) ein w-Wort w aus L als Adresse. Die
Lipschitz-stetige Modellabbildung ¢r ist gegeben durch

T = ¢r(w) 2 lim F(w(l))o F(w(2))o---0 Flw(m)){y)
fiir beliebige y € X. Es gilt Ap = cl¢e(E*). Dabei betrachten wir £ mit der Metrik
Orp, die gegeben ist durch die Vorschrift

(V2,3 € 5)prs(,0) 2 ing (] Rp(a() | (Vi = 1. m) () = yli)})

(2%, prp) ist zum Baireschen Raum homdomorph. (I, pr,) ist genau dann kompakt,
wenn 2 endlich ist.

Haufig lassen sich (1)IFS F7, auch durch eine Sprache L {iber einem endlichen Alp_ha—
bet &, = {1,....n} von kontrahierenden Ahnl lichkeitsabbildungen kennzeichnen. Der
Fixpunkt ist dann das Lipschitz-stetige Bild der Adhérenz von L7, AFL = ¢p(cll¥).
Die Ahnlichkeitsfaktoren R(1),..., R(n) € (0,1) der Abbildungen 1,...,n lassen sich
zu einem Halbgruppenmorphismus R.: (E:,~) — ((0,1),") fortsetzen Sle definieren

iiber ®(s) 2 Tyer(Bu(w)) = LalRr, (n))° die Selbstahnlichkeitsdimension
sr, £ sup{s € [0,00) | B(s) 2 1}.

Diese ist stets eine obere Schranke fiir die Hausdor{f-Dimension von ¢(L¥).
L bzw. Fy, heiBen endlich-summierbar, falls folgendes gilt: Es gibt eme natiirhche Zahl
me und eine nicht negative reeile Zahl 5., so dal
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o D(5m,) < 00
s Die Teilsumme Y12, (Rp, (n))*0 ist gleich 1.

Fiir endlich-summierbare F gilt ®(sp) = 1. Ist R(1) = --- = R{n) konstant und L
regulér, so ist F endlich-summierbar.

Offenes Problem: Gibt es nicht konstante Rp und regulére Prafixcodes L, so dafl
F';, nicht endlich-summierbar 1st?

Sind n Ahnlichkeitsabbildungen auf dem Euklidischen Raum (X, pg)
eine Moransche Bedingung [Mor46] erfillen, und ist L S X} ein {endlic
endlich-summierbarer) Prafixcode, so wird diese Schranke auch angenommen

Bei ‘mutual recursive’ Funktionensystemen MRFS G [MW8Eg, CDQOJ ist ein wechsel-
seitig rekursives System von & Mengengleichungen der Form

sre U FONSTE:

()eD(f}

durch eine partielle Funktion £, xZy — Zj mit k abgeschlossenen beschrani
mengen 5S¢ & X gegeben. Zusammen mit einer Endzustandsmenge £ C
G einen abgeschloasenen7 beschriankten Attraktor {unabhéngig vou de
5%, der sich als

A= lim (| S"
A= lim ([JS7)
i€l
beschreiben 1aBt. Solchen Rekursionsvorschriften entsprechen auf Adrefraumeben
rechtslineare Gleichungssysteme mit den k Zeilen
Xi= X560

Es ist bekannt, dafl ein rechtslineares Gleichungssystem genau einen Lésungsvektor
T \
L=(Li,. .,Ly

von nicht leeren aber abgeschlossenen w-Sprachen besiizt [LS
U.er Li der Attrakior des syntaktischen MRES. Als endliche Vereim
sener Teilmengen eines kompakten Raumes ist L kompakt.
Umgekehrt ist es moglich, diesen Existenzsatz iiber w-Sprachen aus
und Eindeutigkeitssatz fir MRFS-Attraktoren abzuleiten.
Die Abgeschlossenheit regularer abgeschlossener w-Sprachen gegen (endliche) Verei-
nigung zeigt, daB man sich bel MRFS auf einelementige Endzustandsmengen ein
schréanken kann. Daher lassen sich MRFS durch ein IFS F und eine abgeschlossene
reguldre w-Sprache L spezifizieren.
Diese formalsprachliche Abgeschlossenheitsaussage zeigt auch, da8 die Klasse der
MRFS-Fraktale gegeniiber endlicher Vereinigungsbildung abgeschlossen ist, was fir
spracherzeugte nicht kollabierende IF'S und IIFS nicht gilt
Durch MRFS beschriebene Fraktale kann man als Lipschitz-stetige Bilder dbg »schlos
sener regularer w-Sprachen begreifen. Nach einem Satz von Choueka [Cho74] [aft sich
eine (abgeschlossene) regulire Sprache L € £¥ darstellen als

L= WiV,

I
tChm
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wobei die W;, V; regulire Sprachen sind und die V; dariitberhinaus prifixfrei sind.

Es sei ' = (£(1),...,F(n)) ein IFS auf dem Euklidischen Raum (X, pg), das einer
Moranschen Bedingung geniige. Fir den Attraktor A des durch F'und L spezifizierten
MRFS ergibt sich aus dieser Darstellung:

A = ¢r(L)
= ér{ |J Wi(W0))
i€Em

U U ér(w)(er(Vi))

1€Em wEW,

Es seien ¢; die Selbstdhnlichkeitsdimensionen der durch F und V; spezifizierten (1)IFS
und ¢ das Maximum dieser ¢;. Ist ein V; mit ¢; = ¢ endlich(-summierbar), so ist ¢ die
Hausdorff-Dimension von A.
Diese Idee funktioniert auch bei anderen metrischen Riamen.
Die erlauterte Betrachtungsweise liefert daher ein neues Verfahren zur Bestimmung
der Hausdorff-Dimension von MRFS-Fraktalen. Die in der Literatur iibliche Methode
funktioniert wie folgt. Man ordnet dem GLS X; = j X[, dic nicht negative Matrix
P{s) mit

a0 i) ¢ DIf)
(P(s))i; = { (RF(]))S SSOHS%

zu. [st P(s) unzerlegbar (ansonsten betrachtet man die Zusammenhangskomponenten
einzeln), so besitzt diese nach dem Satz von Perron-Frobenius in Abhingigkeit von s
einen reellen Eigenwert ®{s) groften Betrages. Dann gibt ein eindeutig bestimmtes
so mit @(sq) = 1. Es sei L eine Komponente des eindeutig bestimmten Lésungsvek-
tors aus lauter abgeschlossenen reguldren w-Sprachen. Geniigt F' einer Moranschen
Bedingung, so ist s¢ die Hausdorff-Dimension des Attraktors A des durch £ und L
spezifizierten MRFS.

Offene Frage: Kann man direkt {matrizentheoretisch) einsehen, weshalb baw. wann
die beiden Verfahren denselben Schatzwert {ur die Hausdor{f-Dimension eines MRFS-
Fraktals liefern?

Als geometrisches Beispiel eines MRFS-Fraktals betrachten wir Bild 1. Sind 1,2,3
die {iblichen drei das Sierpinski-Dreieck definierenden Abbildungen und 4,5,6,7 die-
jenigen der Koch-Kurve, so beschreibt L = adh({1,2,3}7{4,5,6,7}*) das Fraktal.

Barnsley betrachtet in seinem Buch [Bar88] noch die wie folgl definierte Abart von
IFS.

Es sei (X, p) ein vollstandiger metrischer Raum. F¢o = (F,C) heift II'S mit Konden-
sation, falls F' = (F(1),...,£(n)) ein IFS ist und C eine nicht leere abgeschlossene
und beschrédnkte Teilmenge von X. Wir kdnnen Fr als kontrahierende Abbildung von
{CB(X, p),pn) auf sich ansehen, indem wir

Abbildung 1: Mathematisches Mimikry

setzen. Nach dem Banachschen Fixpunktsatz definiert Fr so einen eindeutigen Iix-
punkt Ar;. Beziiglich der Hausderff-Dimension gilt

dimy(Ar,) = max{dimy(Ar), dimz{C)}}.

F = (F(1},..., F(n)) heift IFS n-ter Stufe oder kurz IFS", falls alle F(2) IFS auf
X sind. Der Attraktor eines IFS erster Stufe £ = (F'(1)) sei gleich dem Attrakior
von dem IFS F(1). Rekursiv definieren wir nun A
AgF(z)g...,F(n))-

Die Hausdorf-Dimension eines von einem IFS" 7 = {(F{1} F{n}) beschriebe-

(F1), Fny) = Apye mit O =

nen Fraktals ist gleich dem Maximum aller Hausdorfl-Dimensionen dimy A
dif{l;{ AF{n)

Ist Zpgy da._s zur Spezifikation von F(z) bendtigte Teilalphabet und ist ¥ das Abbil-
dungsalphabet des zugrundeliegenden IFS G, so gilt

[
{1y DIs

Ary.rm) = ¢6(adh(Thay - g

Da {1}* U {2}* nicht durch ein IFS n-ter Stufe beschreibbar ist, umfabt die Klasse
der durch MRFS beschreibbaren Fraktale {w-Sprachen) die der durch mehrstufige IS
beschreibbaren echt. )
Offene Frage: Die Klasse der durch IFS™ beschreibbaren kompakten Mengen umfalii
die Klasse der durch IFS™™! beschreibbaren kompakten Mengen. (Wann) Ist diese
Umfassung echt?
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Wann ist eine funktionale Baumiibersetzung
deterministisch?

H. Seidl

Fachbereich Informatik, Universitat des Saarlandes
Im Stadtwald 15, 6600 Saarbriicken 11

A (finite-state bottom-up) tree transducer is a finite state device. While traversing
an input tree it produces an output tree in a bottom—up fashion. It is called functional
iff there is at most one output tree for every input.

In practice, the concept of tree transducers is used, e.g., by tools for generating
code generators from formal descriptions of target machine languages. Given a (regu-
lar) tree grammar which specifies the semantics of machine instructions in terms of
operators of the intermediate representation language, a (typically non—determ !
tree transducer is generated. The accepting computations describe all sequences of
target machine code possibly generated for a given piece of program. Taking in
account that different instructions may have different costs {e.g., need more or less
processor cycles) a functional transducer is constructed which produces a cheapest
instruction sequence.

Our main concern in this talk is the implementation of such functional transducers.
Usually, this is done in two passes. The first one traverses the input tree to compute
an overview over all possible computations from which the second one constructs
an accepting computation and produces the output for it. We would like to avoid
this second pass and produce output immediately. This can be done provided the
corresponding tree transducer is deterministic. However, simple examples show that 1t

is not always possible to construct an equivalent deterministic transducer. Therefore,
the natural question arises: When can the transduction of a functional transducer be
realized by a deterministic one?

Also, one would like to produce output only for subcomputations which finally is
part of the resulting output. This can be guaranteed provided the tree transducer is
reduced deterministic. Again, it is not always possible to construct even for a determi-
nistic transducer an equivalent reduced deterministic transducer Therefore, we also
have to deal with the question: When can the transduction of a functional transducer
be realized by a reduced determinisiic one?

The talk answers these two questions. Besides a structural characterization, we
give a decision procedure to determine whether or not the transduction of a functional
transducer can be realized by a deterministic (resp. reduced deterministic) transducer.
In case this is possible we exhibit a general construction o build this transducer.
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Die Komplexitat linearer LL(1) und
LR(1) Sprachen

M. Holzer, K.-J. Lange

Technische Universitat Miinchen, Institut fiir Informatik
Arcisstr. 21, 8000 Miinchen

LL(1) und LR(1) Grammatiken wurden von Knuth [2] und Lewis, Stearns [3] in
den Jahren 1965 und 1968 eingefiihrt. In [4], zeigte Sudborough, daB kontextireie
LL(1) und LR(1) Sprachen (Sprachen die durch LL(1) oder LR(1) Grammatiken er-
zeugt werden) logspace-vollstandig fiir die Klasse LOG(DCF L), der deterministischen
Variante von LOG(CFL), sind.

Da lineare Sprachen A L-vollstindig sind und Ibarra, Jiang und Ravikumar 1
zeigten, daf eine Unterklasse der linearen Sprachen, von den Autoren als determi-
nistisch linear bezeichnet, A'Cl-vollstindig ist, stellt sich die Frage, wie sich lineare
LL(1) und LR(1) Sprachen im Gefiige logarithmisch platzbeschrénkter Komplexitats-
klassen verhalten.

Es wird gezeigt. dad lineare LL(1) Sprachen AC'-vollstindig bzgl. DLOGTIME
Reduktion sind, und das die Klasse der A-freien linearen LL(1) Sprachen (Sprachen
die von linearen LL{1) Grammatiken ohne A-Produktionen erzeugt werden) mit der
Klasse der deterministischen linearen Sprachen von lbarra, Jiang und Ravikumar [1]
ibereinstimmt.

Fitr lineare LR(1) Sprachen konnte hingegen die L-Vollstandigkeit bzgl.
DLOGTTME Reduktion nachgewiesen werden. Dariiber hinaus wird gezeigt, da8
die Klasse der linearen LR(1) Sprachen mit der Klasse der Sprachen die durch deter-
minitische one-turn Kellerautomaten erkannt werden ibereinstimmt.
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Eindeutigkeit von Dokumentengrammatiken
in SGML

Anne Briiggemann-Klein

Universitat Freiburg, Institut far Informatik
Rheinstr. 10-12, 7800 Freiburg

Die Standard Generalized Markup Language (SGML) definiert Dokumententy-
pen durch kontextireie Grammatiken in einer erweiterten Backus-Naur-Form [IS086,
Gol90]. Die rechte Seite einer Regel heifit Content model und ist ein erweiterter re-
guldrer Ausdruck, der zusatzlich zu den Gblichen sprachlichen Mitteln die drei Opera-
toren &, 7 und ¥ verwenden kann; dabei gilt fir die Sprachen L(F&G) = L{(FG+GF},
L(£?) = L(F 4¢) und L{(F*) = L(FF*). Der SGML-Standard schreibt vor, dall Con-
tent models eindeutig sein miissen in dem Sinne daB “an element [ein Symbol] ... t!
occurs in the document instance [Wort] must be able to satisfy only one primit
ve content token [Vorkommen des Symbols in dem Content model] without looking
ahead in the document instance.” Damit ist Eindeutigkeit im Sinne von SGML ei
Ein-Symbol-Lookahead—Version von Eindeutigkeit wie sie von Book et al. [BEGOT1]
definiert wurde.

&

tha

Wir zeigen zwei Resultate, die sowoh! von theoretischem Interesse sind als au n
praktischer Bedeutung fir die Implementierung von SGML-Systemen Wir konnen
erstens in linearer Zeit entscheiden, ob ein gegebenes Content model emndeutig ist.
Und zweitens kdnnen wir entscheiden, ob eine gegebene reguldre Sprache durch ein
cindeutiges Content model dargestellt werden kann; ist die Sprache durch einen de-
terminierten Automaten gegeben, so ist die Laufzeit quadratisch in seiner Gré8e.

Ahnliche Resultate sind bereits fiir regulire Ausdriicke anstelie von Content mo-
dels erzielt worden [BW92, Bru92a, Bru92b]. Das Problem, welche Sprachen durch
eindeutige Content models dargestellt werden kénnen, wird durch Umwandlung ein-
deutiger Content models in &quivalente eindeutige reguldre Ausdriicke geldst. Der
&-Operator bewirkt jedoch, daB der kleinste eindeutige regulare Ausdruck, der zu ei-
nem gegebenen Content model dquivalent ist, schlimmstenfalls exponentiell ist in der
Grolle des Content models. Deshalb erfodern Content models eine neue Technik, um
einen effizienten Algorithmus zur Entscheidbarkeit von Eindeutigkeit zu entwickeln.

Die hier vorgestellten Algorithmen sind teilweise von Clark in seinem SGML-
System sgmls implementiert [Cla92] und finden zur Zeit Eingang in den Revisions-
prozess von SGML.
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Formale Sprachen von Output Strings:
Eine allgemeine Methode zur Definition
von Komplexititsklassen

C. Lautemann und Th. Schwentick

Universitidt Mainz, FB 17
Saarstr. 21, 6500 Mainz

Als Output String einer nichtdeterministischen Turing-Maschine A bezeichnen
wir die 0-1-Folge der Ergebnisse aller Berechnungen von M bei Bingabe z. Uber die
Struktur von Output Strings lassen sich Komplexitatsklassen definieren: z.B. 128t sich
NP durch die Menge aller 0-1 Strings, die mindestens eine 1 enthalten charakierisieren.
Es ergeben sich auf diese Art einige weitere Korrespondenzen zwischen Komplexitits-
klassen und Formalen Sprachen: se zwischen der Polynomiellen Hierarchie und den
stern-freien Reguldren Sprachen, und zwischen ModPH und den Reguliren Sprachen
deren Syntaktischer Monoid nur auflosbare Gruppen enthalt.

Wir sind gespannt auf Anregungen von Experten auf dem Gebiet der Formalen
Sprachen.
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Neuere Entwicklungen aus dem Bereich
algebraischer Graphgrammatiken

M. Korff

TU Berlin
Franklinstr. 28/29, 1000 Berlin 10
martin@cs.tu-berlin.de

Der algebraische Ansatz fiir Graphgrammatiken basiert auf der aus Berlin stam-
menden Dopel-Pushout(DPO)-Variante. Detailierte theoretische Untersuchungen da-
ritber lassen sich in [Ehr79] finden. 1990 wurden diese Ergebnisse in der Arbeit
[Leew90] im Rahmen des sogenannten Single-Pushout(SPQO})-Ansatzes verallgemei-
nert.

Der algebraische Ansatz zeichnet sich vor allem durch die Kombination einer kla-
ren operationalen Vorstellung des zugrundeliegenden Graphtransformationsbegriffes
mit einer Anzahl von komplexen theoretischen Konsequenzen aus. Dies beruht we-
sentlich darauf, daB die grundlegenden Definitionen kategoriell formuliert sind, was
sehr abstrakte und damit kompakte und sichere Beweise erlaubt. Neben rein theore-
tisch orientierten, existiert aber auch eine Anzahl anwendungs-motivierter Arbeiten,
deren Ziel insbesondere der Einsatz von Graphgrammatiken zur Spezifikation und
Programmierung von Software-Problemen ist. (vgl. [EKL91, ELS2})

Der Single-Pushout-Ansatz

Wurde der DPO-Ansatz anfangs nur fiir ‘klassische’, also gerichtete Graphen mit
Mehrfachkanten formuliert, 188t der SPO-Ansatz Algebren beliebiger algebraischer
Signaturen zu, sofern diese nur monadischen Operationssymbole enthalten. Die ent-
sprechende Kategorie von Algebren und particllen Homomorphismen, also Homo-
morphismen, die nur auf einer Unteralgebra ihrer Domain definiert sind, liefert die
notwendigen Begriffe von Graph-Struktur bzw. partiellem Graphmorphismus. Sowohl
die 0.g. Graphen, als auch Hypergraphen, bei denen eine (Hyper-)Kante mit mehr als
2 Knoten verbunden sein kann, lassen sich als Graph-Strukturen auffassen. Dariiber-
hinaus sind weitere Graph-Strukturen, z.B. mit Kanten hoherer Ordnung, also z.B.
eine Kante zwischen zwei Kanten u.i. modellierbar. Die Grundidee des auf partiellen
Morphismen beruhenden Ansatzes ist es, eine Graph-Transformation als eine Bezie-
hung ¢ zwischen dem Originalgraphen O und dem abgeleiteten Graphen A zu schen,
bei dem drei Kategorien von Knoten bzw. Kanten unterschieden werden: erhaltene,
die in beiden Graphen O und A vorkommen, geloschie, die nur in O vorkommen
und zugefigte, die nur in A vorkommen. ¢ projeziert nun einfach die zu erhaltenen
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Objekte im alten Kontext von O auf die im neuen Kontext von A, d.h. ¢ ist ein par-
tieller Graphmorphismus ¢ : O — A. Eine Regel r ist nichts anderes als eine Muster-
Transformation, also ebenfalls ein partieller Graphmorhismus » : £ — R. 7 ist auf
einen Graphen G anwendbar, falls sich L vollstdndig in G finden 148¢, was formal die
Existenz eines totalen Graphmorphismuses @ : L — (G, genannt Ansatz, bedeutet.
Die Anwendung von r auf G an a ergibt dann die Ableitung, die als {Single-}Pushout
von r und ¢ in der unterliegenden Kategorie von partiellen Graphmoprhismen defi-
niert ist. Erfillt der Ansatz die aus dem DPO-Ansatz bekannten Gluing Condition,

7

L R
a i Pushout La,
G H

rﬂ
Abbildung 2: Ableiten ist Verkleben ist (Single-}Pushout

fihren SPO- und DPO-Semantik zur gleichen Transformation. Der abgeleitete Graph
188t sich dann folgendermaBen erhalten: Aus G werden alle Objekte geldscht, die £
mittels a als geldscht spezifiziert. Das Ergebnis G’ wird mit R zu H verklebt, d.h.
H = {G' + R)jgom(r)- Aufgrund der Tatsache, daB die Kateorie mit partiellen Gra-
phmorphismen co-vollstandig ist, existieren aber auch Ableitungen fiir Ansitze,
die Gluing Condition nicht erfillen. Wird ein Knoten geldscht ohne dabei explizit die
anhéngenden Kanten zu [6schen, so werden diese implizit geldscht. Schaflt der Ansatz
Konflikte, indem er {iir ein Objekt in G sowoh! Léschen als auch Erhalten spezifiziert,
dominiert die Léschanweisung.

die

Theoretische Ergebnisse

Der SPO-Ansatz bedingt, daB die operationale Charakterisierung der Pushout-Kon-
struktion i.A. und damit vielleicht auch der der Ableitung relativ komplexer wird.
Quasi als Belohnung ergibt sich aber, dafi Beweise vergleichbarer Sitze noch abstrak-
ter und weiter kompaktifiziert werden. Allerdings gelten nicht alle Theoreme in glei-
cher Weise, wenn man liber das im DPO-Ansatz mogliche hinausgeht. U.a. existieren
folgende Ergebnisse:

e Parallel unabhangige Ableitungen sind lokal konfluent.

e Ableitungssequenzen mit unabhiangigen Regeln kénnen in einem einzigem Ablei-
tungsschritt mit Parallelregeln simuliert werden.

e Eindeutig I6schende Ableitungen mit der Parallelregel kdnnen sequentialisiert
werden.

e Ableitungssequenzen kénnen in groferem Kontext eingebettet werden.

o Ablejtungen mit abgeleiteten Regeln kénnen durch Ableitungssequenzen mit
den Originalregeln simuliert werden.
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e Maximal parallele Ableitungssequenzen sind eindeutig (kanonisch).

s Synchronisierte Ableitungen kénnen in Unterregel und Restregelableitungen zer-
legt werden.

e Verteilte Ableitungen sind dquivalent mit synchronisierten Ableitungen auf ent-
sprechenden globalen Zustanden.

Eine Normalform fiir nicht-kontextfreie Graphgram-
matiken

Normalformensitze sind in der klassischen Theorie formaler Sprachen von einigem
Interesse, ermdglichen sie es doch oftmals Beweise einfach und ohne grosse Fallun-
terscheidungen zu fithren. Betrachten wir Ableitungen im SPO-Ansatz ohne implizite
Kantenldschung, so 148t sich eine Normalform fir nicht-kontextireie Hypergraphgram-
matiken angeben, bei der alle Regeln auf der linken Seite maximal zwei Hyperkanten
aufweisen. Man vergleiche dazu den Begriff konteztfreier Hyperkantenersetzung wie er
in [Hab89]) zu finden ist. Der Schritt von 1 Hyperkante zu 2 erlaubten Hyperkanten
stellt also bereits die volle Machtigkeit einer beliebigen Hypergraphgrammatik zur
Verfiigung. Diese Idee wollen wir im Folgenden etwas detaillierter skizzieren.

i Sig HG = sorts V,L,Ey, Eq Es,... l
opns cx,c2,,..cn:En—>VfiirnEN§
[:E, —LfirneN g

Die algebraische Signatur HG induziert die Kategorie HGP . Thre Objekte sind Hyper-
graphen wobei V eine Knotenmenge, L ein Kantenlabel-alphabet und £1, £, . .. E....
Mengen von Hyperkanten fordert, die 1,2,...n... Tentakel haben, tber die die je-
weilige Hyperkante mit mit ihren n Knoten verbunden ist. Morphismen sind label-
erhaltende, partielle HG-Homomorphimsmen, d.h. der Definitionsbereich fiir f: A —
B muB ein Teilgraph von A sein. Regeln sind partielle HGPmorphismen. Ableitun-
gen folgen der SPO-Semantik, wobei als Ansdtze nur solche totalen Graphmorphismen
a:L — G € HGPF, fir die G eingeschrinkt auf Elemente aus G — a(L) wieder ein
Hypergraph ist.! Eine Grammatik HGG = (I, T, Rg, 5) besteht aus dem globalen
Alphabet %, dem Terminalalphabet T' C I, einer Regelmenge Rg und einem Hy-
pergraphen S. Die Sprache L{(HGG) ist dann definiert als die Menge aller aus S mit
Regeln aus Rg ableitbaren Hypergraphen G, die ausschlieBlich terminal markiert sind.
Grammatiken sind dquivalent, wenn sie die gleiche Sprache erzeugen.

Satz Fir eine beliebige Grammatik HGG = (,T, Rg, S) emstiert eine dquivalente
Grammatik HGG' = (', T, Rg', §), wobei Ry’ nur Regeln enthilt, die links maz. 2
Hyperkanten besitzen.

1Das heiBt wir betrachten beliebige Ansitze, die zwar die Dangling, nicht aber die Identification-
Condition erfiillen miissen (vgl. [?]).
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BEWEISSKIZZE: Fiigen wir zu den Regeln Rg noch alle minimal abgeleiteten Re-
geln M hinzu (vergl. [Loew$80]), so ist L (2, T, RgU M, S) = L(Z, T, Rg U M, S) =
L{HGG); dabei ist L;,;(HGG") die Sprache, deren Ableitungen auf ausschlieBlich
injektiven Ansitzen basieren. Bei injektiven Ansdtzen aber dndert sich die Spra-
che nicht, wenn auflerdem alle Hyperkanten aus dem Definitionsbereich der Regeln
Rg U M genommen werden. Die enstandene Regelmenge sei Bg”. Fiir jede Regel
v . L" — R" € Rg” enthslt B¢’ nua, falls L” mindestens 3 Hyperkanten aufweist,
genau eine simulierende Regel und eine Menge von Blockregeln, anderfalls » selbst.
Sei hy, ha, ..., k. eine Aufzdhlung aller Hyperkanten aus L. Dann existieren e — 1
Blockregeln b; : B — C 1 < < e Jede loscht 2 Hyperkanten in B und {aBi sie zu
einer einzigen in C zusammen, deren Tentakel genau mit denen auf der in B {berein
stimmen. Es wird eine frische nicht-terminale Markierung verwandt. Alle incidenten
Knoten in B werden identisch abgebildet. Die erste Blockregel faBit die Kanten &; und
hy zusammen. Die i-te verschmilzt die durch die (7 — 1)te Blockregel zusammengefafite
und h,‘_‘q.

Die simulierende Regel s{r”) enthalt auf der linken Seite genau die Hyperkante,
die sich aus der e-ten Blockregel ergibt. Das bedeutet, dafi hier auch die gleichen
Knoten vorliegen, die wie durch r" abgebildet werden. Die rechte Seite ist 7%,

“
Fiir jede Ableitung (mit injektivem Ansatz) G == H existiert nun

ral s{r")

struktion eine Ableitungssequenz G = G 2y Gy...G. = H. Andererseits g
fir jede Sequenz S = H mit # € L{HGG"), in der mindestens emne der b

7 € Rg" definierten Regeln benutzt wurde aufgrund der f{rischen nicht-termimalen
Markierungen, da8 alle entsprechenden Blockregeln und abschlieflend die simulieren-
de Regel in threr definierten Reihenfolge benutzt wurden. Allerdings kann die Sequenz
durch andere als diese Regeln unterbrochen sein. Jene lassen sich aber wegen sequent:-
eller Unabhangigkeit bis vor die erste Blockregel vorziehen (vgl. [Leew$0]). Aus der so

s{r’}

kompaktifizierten Ableitungssequenz § == G =% G, =2 Gy.. G 3 B = H
148t sich aus den entsprechenden Ansitzen my, ..., me, m’ ein Ansatz m” fiir die Regel
r" konstruieren, sodafl S == G —r—L H' = H. Dies gilt auch dann, wenn der Ansatz
von b nicht-injektiv (16schend} ist. O

-
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GI-Fachgruppe ¢.1.5 " Automaten und Formale Sprachen"

Bericht iiber die Griindungsversammiung

Die Griindungsversammlung fand am 2. Oktober 1992 von 19.00 bis 19.50 Uhr
wihrend des 2. Theorietags "Automaten und Formale Sprachen”™ in Kiel statt.
Anwesend waren die 45 Teilnehmer des Theorietags.

1. Verabschiedung der Fachgruppenordnung

Der den Anwesenden zuvor zugesandte Entwurf der Fachgruppenordnung wurde in
einigen Punkten gedndert. In der unten abgedruckien Fassung wurde die
Fachgruppenordnung dann mit den Stimmen der 18 anwesenden GI-Mitglieder (chne
Gegenstimmen oder Enthaltungen) verabschiedet. Damit war die Fachgruppe
gegriindet. Die anwesenden Nicht-Mitglieder der GI wurden auf ihren Anwag hin
durch die Griindungsorganisatoren (J. Dassow und W. Thomas als amtierende
Fachgruppenieitung) als Mitglieder in die Fachgruppe anfgenommen.

2. Wahl der Fachgruppenleitung

Wahlleiter war Erich Valkema (Kiel), als Beisitzer(in) fungierten Anca Muscholl und
Andreas Potthoff. Als Kandidaten fiir die Fachgruppenleitung wurden vorgeschlagen
(in alphabetischer Reihenfolge): Franz-Josef Brandenburg, Jiirgen Dassow, Volker
Diekert, Helmut Iiirgensen, Klaus-Jorn Lange, Helmut Seidl, Ludwig Staiger,
Wolfgang Thomas. Die anwesenden Kandidaten erkldrien ihr Einverstindnis; von
Klaus-Jorn Lange lag eine schriftliche Einverstindniserkidrung vor. Die schriftliche
und geheime Wahi ergab folgende Stimmenverteilung: Franz-Josef Brandenburg 21,
Jirgen Dassow 29, Volker Diekert 23, Helmut Jirgensen 19, Klaus-Jorn Lange 23,
Helmut Seidl 8, Ludwig Staiger 14, Wolfgang Thomas 36. Damit waren Franz-Josef
Brandenburg, Jirgen Dassow, Volker Diekert, Klaus-Jorn Lange und Wolfgang
Thomas fiir drei Jahre als Fachgruppenleitung gewihlt.

In der anschliefend durchgefiihrten Versammlung der Fachgruppenleitung wurden (fiir
ein Jahr) Wolfgang Thomas als Sprecher und Jirgen Dassow als stellvertretender
Sprecher der Fachgruppe gewihit.

3. Nichster Theorietag

Volker Diekert erklarte sich zur Ausrichtung des 3. Theorietags "Automaten und

Formale Sprachen” im Herbst 1993 in Stuttgart bereit.
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4. Berichte

Es wurden folgende Punkte angesprochen:

- die zuweilen mangelhafte Vertretung des Gebiets Autornaten und Formale Sprachen
auf Tagungen zur Theoretischen Informatik,

- die fiir 1994 geplante Konzentration der Tagung CAAP auf die Thematik Automnaten
und Formale Sprachen (in einem weiten Sinn),

- die Tagung STACS 93 in Wiirzburg (mit 256 eingereichten Arbeiten!)

- die Deadlines fiir CAAP 93 (15.10.92), ICALP 93 (15.11.92), MFCS 93 (15.1.93).

5. Anregungen fiir die Fachgruppenarbeit

Anmeldungen zu Vormigen zukiinftiger Theorietage sollten nach Dringlichkeit
abgestuft sein, um den Organisatoren die Zusammenstellung des Programms zu
erleichtern. Weitere Punkte wurden in der anschlieBenden Diskussion der
Fachgruppenleitung zusammengetragen:

(a) Der Versand von Mitteilungen (auch Einladungen zum Theorietag) soll zwecks
Porto- und Papierersparnis soweit moglich durch E-mail erfolgen. Hierzu soll
jedes Mitglied gefragt werden, ob es (fiir sich) mit der Benachrichtigung nur
durch E-mail einverstanden ist. Eine entsprechende E-mail-Adressenlisie soli
angelegt werden.

(b) Eine Aufstellung iiber die im Bereich der Fachgruppe kiirzlich durchgefiihrten
bzw. laufenden Drittmittelprojekte erscheint sinnvoll. (Ziele: Information iber
"benachbarte” Projekte, Ermutigung zum Stellen von Antrigen, Bestimmung des
Gewichts der Drittmittelprojekte auch im Bereich der Theoretischen Informatik.)

(c) Man kann an die Zusammenfassung (und elektronische Abrufbarkeit) weiterer

Informationen denken, und zwar iiber

1. abgeschlossene bzw. (soweit die Autoren einverstanden sind) lanfende
Dissertationsvorhaben,

2. abgeschlossene Diplomarbeiten im Bereich “Automaten und Formale Sprachen”
und Umgebung,

3. Titel (oder sogar Titel und Abstracts) der im Bereich der Fachgruppe ersteliten
Technischen Berichte.

Es sollen zunichst (a), (b), (c1) umgesetzt werden. Die Punkte (c2) und (c3) brauchen
eine organisatorische Absicherung und sollen auf dem nichsten Theorietag diskutiert

werden.

J. Dassow
W. Thomas
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Fachgruppenordnung

der GI-Fachgruppe 0.1.5 " Automaten und Formale Sprachen"

1. Ubergeordnete Satzungen

Fiir die Fachgruppe (FG) sind verbindlich: die Satzung der GI, die Geschifisordnung
der GI-Gliederungen, die jeweiligen Beschliisse des Prisidiums und die jeweiligen
Beschliisse der Leitung des Fachausschusses 0.1 "Theoretische Informatik™ sowie des
Fachbereichs 0 "Grundlagen der Informatik”.

2. Name
Die Fachgruppe fithrt die Bezeichnung "Automaten und Formale Sprachen”.

3. Einbettung
Die Fachgruppe ist dem FachausschuB 0.1 "Theoretische Informatik” des
Fachbereichs 0 "Grundlagen der Informatik” als Fachgruppe 0.1.5 zugeordnet.

4. Aufgaben und Ziele der Fachgruppe

Die Fachgruppe ist ein Forum der GI fiir die an der Thematik "Automaten und
Formale Sprachen" interessierten Informatiker. Mit den anderen Fachgruppen des
Fachbereichs 0 "Grundlagen der Informatik” bestehen enge Verbindungen.

Inhaltliche Schwerpunkte liegen unter anderem auf folgenden Gebieten:

(1) Automaten und Klassen formaler Sprachen (liber Wortern, Biumen, Spuren,
Graphen, Bildern etc.), Beziige zu Komplexitits-, Rekursions- und
Schaltkreistheorie.

(2) Zeichen- vnd Term-Ersetzungssysteme, Graph-Grammatiken, L-Systeme und
verwandte Modelle.

(3) Verteilte Automatenmodelle, darunter zellulare Automaten, systolische Automaten,
Petrinetze, neuronale Netze.

(4) Algebraische Methoden (u.a. Halbgruppen, Formale Potenzreihen).

(5) Automaten und Logik bzw. Semantik (u.a. Transitionssysteme in Semantik und
Spezifikation verteilter Systeme, Programmverifikation, dynamische Logiken).

(6) Kombinatorische und algorithmische Fragen (u.a. Codes, Pattern Matching).

(7) Automatentheorie und Programmierung {u.a. Ubersetzerbau, Programmschemata).

Zu den Zielen der Fachgruppe gehdren

- die Forderung der Kommunikation durch Treffen und Mitteilungen,

- die Biindelung von Aktivititen durch spezifische Veranstaltungen und Koordinierung
von Forschungsprojekten,

- die Vertretung des Gebiets innerhalb und auflerhalb der GL

- die Forderung der Lehre in diesem Gebiet.

63




5. Aktivititen der Fachgruppe

Die Fachgruppe unterstiitzt Veranstaltungen und andere Aktivititen zur Thematik
"Automaten und Formale Sprachen”. Sie veranstaltet in regelmiBigen Abstinden,
wenigstens einmal jahrlich, einen "Theorietag Automaten und Formale Sprachen”. Sie
fiihit sich mitverantwortlich fiir regelmiBig stattfindende einschidgige Konferenzen wie
STACS sowie fiir entsprechende Seminare im Internationalen Begegnungs- und
Forschungszentrum Schlof Dagstuhl.

6. Mitgliedschaft

(a) Beitritt

Jedes personliche GI-Mitglied oder jeder Mitgliedsvertreter eines fordernden GI-
Mitglieds kann durch schriftliche Mitteilung an die Geschifisstelle Mitglied in der
Fachgruppe werden; Personen, die nicht GI-Mitglieder sind, kann die
Fachgruppenleitung (FGL) auf schriftlichen Antrag als Mitglied in die Fachgruppe
aufnehmen. Die Mitgliedschaft gilt mindestens fiir ein Kalenderjahr. Ein Jahresbeitrag
wird nicht erhoben.

(b) Ende der Mitgliedschaft

Die Fachgruppenmitgliedschaft endet durch Tod, Austritt oder Ausschluff. Jedes
Fachgruppenmitglied kann durch schrifdiche Erklirung gegeniiber der Geschiftsstelle
zum Jahresende austreten. Die Erkldrung mufl bis 1. Oktober desselben Jahres oder
spitestens vier Wochen nach Bekanntgabe einer Anderung dieser Fachgruppenordnung
eingegangen sein. Die FGL kann, bei Vorliegen eines wichtigen Grundes, einstimmig
den AusschluB eines Miiglieds der Fachgruppe beschlieBen.

7. Fachgruppenieitung (FGL)

(a) Zusammensetzung

Die FGL setzt sich aus fiinf Mitgliedern der FG zusammen, die von der FG auf
maximal drei Jahre gewihlt werden.

(b) Sprecher der FG

Die FGL wihlt aus ihrer Mitte den Sprecher der FG und dessen Stellvertreter auf
maximal drei Jahre; beide miissen Mitglieder der GI sein und von der Leitung des
Fachausschusses 0.1 "Theoretische Informatik” bestitigt werden.

(¢c) Vorzeitiges Ausscheiden von FGL-Mitgliedern

Scheidet der FG-Sprecher vorzeitig aus, werden der Sprecher und sein Stellvertreter
neu gewihlt. Scheidet der stellvertretende Sprecher vorzeitig aus, so wird ein
Nachfolger aus der Mitte der FGL neu gewihlt. Scheidet ein Mitglied der FGL aus,
so wird ein Mitglied der FG neu in die FGL gewihit.

(d) Die FGL kann ihren Sprecher oder seinen Stellvertreter durch Neuwahl vorzeitig
von seinen Aufgaben entbinden.

(e) Die Leitung des Fachausschusses 0.1 "Theoretische Informatik” kann mit der
absoluten Mehrheit ihrer Mitglieder den Sprecher der FG von seinen Aufgaben
entbinden; die Neuwahl des Sprechers erfolgt entsprechend 7(b). Erhebt die FGL
gegen die Entbindung ihres Sprechers Einspruch, entscheidet das Prisidium; weist das
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Prasidium den Einspruch zurick, muB die FGL entsprechend 8. neu gewihlt werden.

8. Wahl fir die Mitglieder der FGL

Die Wahl erfolgt durch die Einberufung einer Versammlung der Mitglieder der
Fachgruppe, in der Regel anliBlich des "Theorietags Automaten und Formale
Sprachen” 8(a), oder - nach BeschluB der amtierenden FGL - durch Briefwahi &(b).

(ay Wahl der FGL durch eine Wahlversammlung

Der Sprecher der FG beruft mit einer Frist von sechs Wochen eine Versammlung der
FG-Mitglieder zur Wahl der FGL ein; der Einladung mu8 eine Liste der Kandidaten
tiir die FGL beigefiigt sein. Der FG-Sprecher erdffnet die Wahlversammlung, veraniaft
die Wahl eines Wahlleiters und tibergibt diesem dann die Versammiungsleitung. Der
Wahlleiter eroffnet nochmals die Kandidatenliste; die endgiiltige Kandidatenliste muf
mindestens so viele Plitze enthalten, wie FGL-Miiglieder zu wihlen sind, und darf nur
Kandidaten enthalten, die in der Versammlung einer Kandidatur miindlich oder zuvor
schriftlich zugestimmt haben. Gibt es weniger Plitze in der FGL als Kandidaten
vorhanden sind, sind die Kandidaten mit der hochsten Stimmzahl gewihlt; ist die Zahl
der Kandidaten gleich der Zahl der FGL-Mitglieder, sind die Kandidaten gewihlt, die
mehr Ja- als Nein-Stimmen erhalten haben. Der Wahileiter schreibt ein Wahlprotokol,

das der Wahlversammiung zur Annahme vorgelegt wird. Der Wahlleiter iibersender
das Wahlprotokoil an den Sprecher des Fachausschusses 0.1 “Theoretische
Informatik”.

(b) Briefwahl der FGL

{b.1) Wahlleiter

Die amtierende FGL bestellt eine Wahlkommission, bestehend aus einem Wahileiter,
seinem Stellvertreter und bis zu 2 Beisitzern zur Durchfilhrung der Briefwahl fir die
Mitglieder der FGL.

(b.2) Kandidatenvorschlige

Der Wahlleiter sammelt Kandidatenvorschlige aus der Mitte der FG: kandidieren kann
jedes Mitglied der FG mit Ausnahme der Mitglieder der Wahlkommission. Die
endgiiltige Kandidatenliste muB mindestens so viele Namen enthalten. wie Mitglieder
der FGL zu wihlen sind.

(b.3) Briefwahlunterlagen

Die Unterlagen fiir die Briefwahl umfassen:

- den Stimmzettel, der die Kandidatenliste enthilt; bei jedem Kandidaten kann
entweder "Ja" oder "Nein" angekreuzt werden;

- einen unbeschrifteten Briefumschlag zur Aufnahme des ausgefillien Stimmzetiels:

- einen gréBeren Briefumnschlag mit der Anschrift des Wahlleiters als Empfinger
sowie mit Namen, Anschrift, Mitgliedsnummer und Unterschrift des absendenden
Fachgruppenmitglieds;

- ein Informationsblatt, das stichwortartige Angaben zur Person der Kandidaten sowie
eine Beschreibung des Wahlverfahrens und den Endtermin fiir den Eingang dss
Wahlbriefs beim Wabhlleiter enthilt.
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(b.4) Feststellung des Wahlergebnisses
Zur Feststellung des Wahlergebnisses beruft der Wahlleiter den Wahlausschul3
unverziiglich ein. Gewihlt ist, wer mehr Ja- als Nein-Stimmen erhilt. Wurden mehr
Kandidaten vorgeschlagen als Positionen in der FGL zu besetzen sind, so sind die
Kandidaten mit den hochsten Zustimmungsergebaissen (Ja-/Nein-Stimmen-Differenz)
gewihlt. Der Wahlleiter fertigt ein Protokoll {iber die Feststellung des Wahlergebnisses
an, das die Mitglieder der Wahlkommission unterzeichnen.

9. Verfahren fiir die Wahl des FG-Sprechers
Der FG-Sprecher und sein Stellvertzeter werden von der FGL aus ihrer Mitte in einer
Wahlversammlung oder durch Briefwahl wie in 8. gewihlt. Uber die offene oder - auf
Antrag - geheime Wahl des Sprechers und seines Stellvertreters fertigt der Wahlleiter
ein Protokoll an und bersendet dieses der Leitung des Fachausschusses 0.1
“Theoretische Informatik” zur Bestitigung der Wahl. Bis zur Bestiitigung des neuen
Sprechers und seines Stellvertreters bleibt die alte FGL im Amt.

10. Verfahren bei Auflosung der FG
Die Auflésung der Fachgruppe erfolgt auf Antrag der iibergeordneten GI-
Gliederung(en) und bedarf der Bestitigung durch die Leitung des Fachbereichs 0
"Grundlagen der Informatik” und durch das Prisidium. Die FGL mufl vor einem
Auflosungsantrag an das Prisidiom gehort werden.

11. Giltigkeit
Diese Ordnung der Fachgruppe wurde von der Versammiung der FG am 2.10.1992
verabschiedet und am vom Prisidium genehmigt.
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