


Vorwort

Die bisherigen Theorietage "Automaton und Forrnale Sprachen" fan­
den in l\1agdeburg (September 1991) und Kiel (Oktober 1992) statt. Im
Oktober 1992 wurde die Tradition im Internationalen Begegnl~.ngs- und
Forschungszentrum Schlof3 Dagstuhl fortgesetzt. Es nahmen 32 Teilneh­
mer aus Deutschland, Osterreich und Frankreich teil. Das wisaeuschaftli­
che Prograrnm bestand aus angemeldetcn Beitragen der Teilnehrner. Sie
bilden einen Bewcis fiir viclfaltigc 'I'hcmutik der Vortrage. Die Kurzfas­
sungen der Beitr.ige sind in diesem Bericht abgedruckt.

Ieh danke allen Teilnehmern fur Ihrc interessanten Bcitragc und die
Bereitschaft zur wissensehaftlichen Dislnlssion. Ieh danke auch cler Uni­
vcrsitat Stuttgart fiir die Unterstiitzung und dern SchloB Dagstuhl fiir die
freundliehe Aufnahme. Dern niichsten Theorietag in Miinchen wiinschc
ieh viel Erfolg.

Ein besonderer Dank gilt meinem J\1itherausgeber Dan Teodosiu Iiir
die miihevolle Arbeit, diesen Bericht zu erstellen.

Stuttgart, im Januar 1994 Volker Diekert
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1Vortragsprogrannrn

Donnerstag, 7~ Oktober

9.00 -10.30 Uhr Sitzungsleiter: Volker Diekert

e Mathias Bull

Stack- und Zahler-Autolnaten mit Zeigern in Labyrinthen

• Bolger Petersen

Deterrninistische Zweiv.leg-Kellerautoluaten: Belnerkungen zu End­

losschleifen

@ Katja J..121,11Clskron

Uber die Erzeugung von (Ull- )endllchen Sprachen bei stochasti­
schen k-limitierten O'l.-Systernen

11.00 - 12.15 Uhr

@ Sebastian Seibert

Sitzungsleiter: '~Tolfgang Tho111aS

Two-dimensional Picture Languages

e Robert Cremanns

Berechnung von Untergtuppcndarstcllungen aus endlichen Auto­

rnaten

" Henner Kroger

Aktivierung zellularer Autornaten

14.00 - 15.00 Uhr Fachgruppensitzung mit Wahl der Leitung
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@J Bernd Reichel

Eine Bemerk.ung tiber Linksableitung indisch paralleler Granl111a­
tiken

16.00 - 18.00 Uhr Sitzungsleiter: Jiirgen Dassow • Henning ·Fernau

Bevvertungen regularer Ausdriicke, Zusalnn1enhange rnit strenger
Eindeutigkeit regularer Ausdriicke sowie Anvvendungen bei der
Berechnung der Hausdorff-Dimension von Fraktalen, die 111it re­
guHiren Ausdriickcn beschrieben worden

e Stefan Skalla

Zur Anzahl der aktiven Nichtterrninale in kooperierenden Craru­
rnatiksystemen

~ Helmu] Seidl

Least Solutions of Equations over N

Freitag, 8~ Oktober

e Ludwig Staiger

On Syntactic Congruences for w-lal1guages

e Rudolf Freund

Kooperiercnde Systerne von Array-Grammatiken

Sitzungsleiter: Volker Dickert

SitzungsJeiter: Ludwig Staiger

~ Markus 1101zer

Das Nichtleerheitsproblern fiir ttlterniereride endliche A ui.oma.ten

@ Maria Huber

Regulare Crundnormalformsprnchen und Lineariesierung von Tor­
morsctzungssystemen

e Olaf Burkkart

Pushdown Prozesse: ParaJlele Kornposition unci Model-Checking

• Dieter Hofbauer

Red uzierbarkei t, Grundreduzierbarkei t U11 d Testrnengen

• Gerhard Buntrock

Wachsend kontextsensitive Sprachen und Automaton

11.00 - 12.15 Uhr

13.00 - 14.00 Uhr

Sitzungsleiter: Klaus-Jorn Lange

Sitzungsleiter: Franz J. Brandenburg9.00 -10.30 Uhr

9 Franz J. Brandenburg

The solvability of the Membership Problem for Context-Free
Grammars with Regular Control Sets

@ Torsten Rof3nick

Uber Fragen des Dcterminismus bei endwachsenden fadenforrnigen
.Systemcn

e Matthias Jantzen

Neue Anwcudungen von Ergebnissen iiber Petrinetze auf Matrix­
Sprachen

20.00 - 21.30 Uhr
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The solvability of the Mernbcrahip Problem for
Context.... Free Grammars with Regular Control Sets

Fra11Z J. Brandenburg
Lehrstuhl fiir Inforrnatik

Universitat Passau

Context-free grammars with regular control sets are well-known system.s
of regulated rewriting. They are extensions of context-free grammars and
are equivalent, e.g., to prograrnrned grammars or rnatrix grammars.

Here we investigate the role of erasing productions and of chain produc­
tions under regular control sets.

By classical proof techniques we obtain the following result.

J..Jem~a For every context-free grarnmar G and control set C there exist
finitely many homomorphisms g, h and hi, i :::= 1, ... , n and a (nonerasing,
nonerasing and chain-free or) context- free gran11nar in Chomsky normal

form G! such that L(G, C) == L(G f
, G f

) where C' == g(h-l(C)nn~/ (Di))
with the semi-Dyck set over one pair of parenthesis Di.
Hence, nonerasing and chain-free productions are obtained at the cost of
more complex control sets, which are related to Greibach's class PBIJND
[G78]. PBLIND is the class of languages accepted by nondeterministic
multitape Turing machines whose worktapes are partially blind counters.
Equivalently, PBIJND is the class of Petri net languages, or is the smal­
lest intersection closed full trio containing the semi-Dyck set .D~_. Due to
the decidability of the reachability problem for Petri nets PBLIND is a
class of recursive sets.

Corollary If C is a regular set or if (7 is in PBLIND, then c' is in
PBLIND and L(G, C) is recursive.

'I'hus we can conclude the decidability of the membership problem for
contextfree gramrnars with regular control sets, or equivalently of rna­
trix or programmed grarnmars. This problern is stated open e.g., in the
textbooks by Salomaa [873] and by Dassow and Paun [DP89).
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It has been solved by other rnethods by Gonczarkowski and Warrnuth
[G\rV79]. The decidability is implicitly stated in the textbook of Dassow
and Paun [DP 89] as was pointed out by N1. Jantzen (see this report).

Theorem The membership problem for context-free grammars with re­
gular control sets is decidable.

As a 'consequence the corresponding class of matrix languages is not
closed under intersection and complement. Using the machine characte­
rization of languages from the class PBLIND we directly obtain a simu­
lation in terms of grarnmars with regular control sets. This relates Petri
net language to rnatrix languages.

Lemma For every language L in P BLIND there is a context-free gram­
mar G and a regular control set R such that L == L(G, It).

Some of the results from above can be generalized. E.g. if G is a no­
nerasing and chain-free context-free gra.mmar and C is recursive, then
L(G, C) is recursive. This follows frorn the fact the length of a deriva­
tion of a word 'W is bounded by 2IUJ] - 1. However, every recursively
enumerable set can be generated by a nonerasing regular grarnmar with
a contextsensitive control set.

Moreover, if partially blind multicounter machines are extended by a
single one-reversal pushdown stack, then such machines can be simulated
by context-free grammars with regular control sets. Whether or not this
holds with the extension by an unrestricted stack is open.

Acknowledgelnent I wish to thank the participants of the Theorietag
and in particular l\JI. Jantzen for pointing out a serious error in an earlier
draft concerning the above open problem.
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Stack- und Zahler-AutornateIl mit Zeigern In

Labyrint.hcn

Mathias Bull
FB Inforrnatik

ITniversitat R,ostock

In der Labyrinth-Theorie wird die Leistungsfahigkeit von Autornaten bei
Absuch- und Erkennungsprozessen auf ungerichteten, zusarmncnlia.ngcn­
den Graphen mit I<:olnpa:f3systenlen (C-Graphen) und Rotationssyste­
rnen (R-Graphen) untersucht. Eine Charakterisierung erfolgt entweder
durch den Entwurf eines Absuchprozesses/-algorithmus' oder durch die
Konstruktion eines nicht absuchbaren Graphen, einer sogenannten FaIle,
fur einen Automaten des jeweils betrachteten A.utomaten- sowie Laby-

rinthtyps.

Seit der Veroflentlichung eines Absuchalgorithrnus' [iir endliche, zweidi­
mcnsionale C-Graphen durch cinen (I-Zeiger,. I-Zahlerl-Automateu von
A. Hemmerling (MFCS'86) war die analoge Fragestellung fur planierte
R-Graphen offen. Fiir Stackautornaten fehlten bisher jegliche Aussagen.

Die folgenden neuen Resultate werden vorgestellt.
Fallenkonstruktionell:

8 Zu jedern (l-Zeiger,l-Zahler)-l\utolnaten gibt es cine planierte R­

Falle.

@ Zu jedem I-Stack-Automaten gibt es cine planierte R-Falle.

AbsuchprozeB/-algorithmus:

@ Es gibt einen (l-Zeiger,l-nichtloschenden-Stack)-Automaten, der
alle zusamrncnhangcudcn R-Graphen absucht, wobei er auf endli-

chen halt.
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Wachsend kontextsensitive Sprachon und
Automaten

Gerhard Buntrock
Inst.itut fiir Inforrnatik

Universitat 'TVurz burg

Die Sprachklasse der wachsend kontextsensitiven Sprachen ist definiert
durch Grammaf.iken, deren Produktionen nur der Einschrankung uuter­
liegen, daB ihre rechte Seite stets Hinger als ihre linke ist. Die einzi­
ge Ausnahme ist, wenn links nur das Startsymbol steht; dann darf das
Startsymbol nicht auf der rechten Seite auftauchen. Diese Klasse ist von
besonderer Bedeutung, weil sic ausdrucksstarker als die Klasse der kon­
textfreien Sprachen ist , aber ihr komplexit.atstheorctischer AbschluB un­
ter logarithmisch platzbeschrrinktcn Reduktioncn dem der kontextfreien
gleicht.

Verwenden wir die Charakterisierung wachsend kontextsensitiver Spra­
chen durch Grammatiken, die nur beziiglich einer Gewichtung ihrer Syrn­
bole wachsen [BL92], HiBt sich zeigen, daf auch eine Verallgemeinerung
des Kellerautomaten diese Klasse charakterisiert. A..hnlich der Gewich­
tung der Grammatiksymbole kann man eine Gewichtung der Symbo­
lc, mit denen ein Automat arbeitet (Eingabe- unci Arbeitsalphabet 80­

wie die Zustande), vornehrnen. Wenn nun die so entstehenden Gewichte
der Konfigurationen stets abnehmen miissen, zeigt sieh, daf diese Ein­
schrankung bei normalen Kellerautomaten keine Auswirkung auf ihre
Leistungsfahigkeit hat. Fur einen Kellerautomatcn mit zwei Kellern be­
deutet das aber , daB er anstelle allcr rekursiv aufzahlbarcn Sprachen
nur 110eh wachsend kontextsensitive Sprachen akzeptiert. Darf in jedcm
Schritt das Gewicht der Konfigurationen auch gleich bleiben, so konnen
kontextsensitive Sprachen akzeptiert werden.

Diese A utomatencharakterisierung fiihrt zu einer neuen interessanten
Klasse: die del.' deterministisch wachsend kontextsensitiven Sprachen, die
eine Erweiterung der deterministisch kontextfreien Sprachen sind.
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Pushdown Prozesse: Parallele Komposition und
Model... Checking

Olaf Burkart
Department of Computer Science II

RWTH-Aachen
(ill Zusal11111enarbeit mit Bernhard Steffen, Universit.at

Passau)

In den letzten Jahren hat sich Model Checking als ein n iitzliches Werk­
zeug zur Analyse von nebenUiufigen Prozessen entwickelt. Wahrend Mo­
del Checking fur Systeme mit endlicher Zustandsanzahl bereits wahl be­
kannt ist [EL86, ClegO, CS92], ist die Theorie fiir Systeme mit unendli­
chern Zustandsraum ein aktueller Gegenstand der F'orschung. Bradfield
unci Stirling haben in [Bragl, BS9l] ein tableau-basiertes Model-Check
-Verfahren fur allgemeine Systerne mit unendlicher Zustandsanzahl vor­
gestellt, welches jedoch nicht effektiv ist. Aus diesern Grunde hat sich
viel Arbeit auf die koritexi-freien. Prozesse, einer Unterklasse der Sy­
sterne rnit unendlichern ZustandsraUlTI, konzentriert. So wurde in [BS92]
ein iterativer Model-Check Algorithrnus entwickelt, welcher den alternie­
rungsfreien Teil des rnodalen Mu-Kalkiils [Koz83J entscheidet. Weiterhin
wurde in [HS93] gezeigt, wie dies mit tableau-basierten Methoden durch­
gcfiihrt werden kann.

J-ieider sind kontext-freie Prozesse jedoch nicht unter paralleler Kompo­
sition abgeschlossen. So konnen beliebige Turingrnaschinen bereits durch
die parallele Komposition von zwei kantext-freien Prozessen modelliert
werden. Auch die parallele !{omposition eines kontext-freien ProzeBes
mit einem endlichen System ergibt im allgelneinen keinen kontext-freien
Prozefl. Kontext-freie Prozesse sind daher nur bescbrankt geeignet fur
die Konstruktion von verteilten Systernen.

Wir betrachten eine strikte Verallgemeinerung von kontext-freien Prozes­
sen, die Pushdown Prozesse, und zeigen, daf diese Klasse von Prozessen

~ abgeschlossen ist unter paralleler l(omposition mit endlichen Sy­
stclTlen; (Wir stellen eine Art Expansionstheorern im Sinne von
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l\1ilner [Ivli189] vor.)

~ mit Hilfe ciner Variante des in [I3S92] vorgestellten 1tlodel Checkers
hoherer Ordnung, welche auf Kcllcrautomatcn arbeitet, automa­
tisch analysiert werden konnen.

Beide Resultate benutzen eine endliche Beschreibung von Pushdown Pro­
zessen durch Kcllerautornatcn. Intuitiv besagt unser Expansionstheo­
rern, daf sich die parallele Kornpoaition eines Pushdown Prozei3es 111it
eincm endlichen Systern aus der Synchronisation des Kcllers 111it dem
Produkt aus Zustandskontrolle des zugruudeliegcndcn Kellcrautomateu
unci endlichem System ergibt. Wir zeigen, daB das resultierende Pro­
blem der "Rcprasontat.ionsexplosion" nicht schlimmer als im bekannten
"Zustandsexplosionsproblern" fiir endliche Systernc ist.

Unser iterativer :f\,1odel Check Algorithrnus entscheidet den alternierungs­
freien Teil des modalen r./1 u-Kalkiils fiir Pushdown Prozesse. v\Tie im Fall
der kontcxt- Ircicn Prozesse, basiert del' Algorithmus auf einer Variante
"hoherer Orclnung" der Standard Model-Check Techniken. Er bestimmt
property transjormer fiir jedes Fraqmeni des Kellerautornaten. Diese be­
schreiben die rVlenge cler Forrneln, welche arn Startzustand eines F'ra,g­
mentes gelten, relativ zu den lVlengen von Formeln, welche an den End­
zustanden des ~\ragnlents geltcn. Hierbci hcst.irnmt die Anzahl der End­
zust.ande eines Fragments, welche identisch mit cler Anzahl der Zustande
des Kellerautornaten ist , die Stelligkeit des zugeborigen "property trans­
formers". Dicser Algotithrnus stellt daher cine Verallgemeinerung des
lVIodel-Checkers aus [BS92J dar, welcher nur unarc "property transfer­
mer" benutzt. Nach del' Bestimmung der "property transformer wird
das Model-Check Problem einfach daclurch gel6st, daf iiberpriift wird,
ob die gegebene Forrnel in cler Menge erithaltcn ist , die man durch Appli­
kation des mit dern initialen Fragments assoziierten "property transfor­
mers" auf die Mengen von Farrneln, welche an den Endznst.anden gelten,
erhalt.

DaB l'vlodel-Checking fur Pushdown Prozesse entscheidbar ist , folgt eben­
falls aus del' Entscheidbarkeit der monadischen Logik zweitcr Stufe filr
diese !{lasse von Prozessen [l\JIS85], da cler lTIodale IVlu-Kalklil in dieser
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Logik ausgedriickt werden kann. Neu ist jedoch die Effizienz des Algo­
rithmus: nur die GroBe cler Zustandskontrolle des Kellerautomaten und
der betrachteten Formel sind kritisch.
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Berechnung von U ntergruppendaratellungen aus
enrllichen Autornaton

RJ)bert CrerI13,f111S

Fachbereich Mathematik, FG Informatik
Ccsamthochschulc I(assel

Endliche Wortcrsctzungssysteruc korinen benutzt werden UITI Gruppen
darzustellcn. Dabei interessieren insbesondere kanonische Worterset­
zuugssysteme, denn fur kanonische Wortersetzungssysteme sind viele
Entscheidungsproblome entscheidbar, z.B. das Wortproblem.

Wir betrachten das Problem, aus einern endlichen, kanonischen Worter­
setzungssystern, das eine Gruppe G darstellt, und einer endlichen 1\!Ienge
U von Wortern eine Darstellung fur die von U erzeugte Untergruppe
H' von G zu bestirnmcn. Wir stellen ein Verfahren zur Losung dieses
Problems vor und wenden es auf verschiedene Klassen von kanonischen
Darstellungen von kontextfreien Gruppen an. Das Verfahren ist in vier
Schritte unterteilt.

I1TI ersten Schritt wird ein endlicher Automat A konstruiert, der eine
Sprache L ~ (U) akzeptiert, so daB jedes Element der Untergruppe H
durch mindestens ein Wort in L rcpriisent.icrt wird. Hierbei bezeichnet
(U) die l\rlenge aller Worter, die Elemente in H beschreiben. Sci R das
betrachtete Wortersetzungssystcm, Im zweiten Schritt konstruieren wir
einen Kellerautomaten P, del' Reduktionen bzgl. R durchfiihrt. Bei Ein­
gabe wist die Menge der End-Kellerinhalte SCp(w) eine Menge von
R-Nachfolgern von ui. In1 dritten Schritt wird ein Algorithrnus angewen­
det, der bei Eingabe A und P einen endlichcn Automaten bestimmt , der
die Sprache SCp(L) cler End-I<ellerinhalte von P bel Eingaben aus L
akzcptiert. Die von diesem Automaten akzeptierte Sprache erfiillt be­
stimrntc AbschluBeigenschaften, so daB wir irn vierten Schritt daraus
cine Darstellung fiir If ableiten konnen.

Die Schritte 1, 3 und 4: sind mit polyno mialcm Zeitaufwancl d urchfiihr­
bar. Die ZeitkoTnplexitat des zweiten Schritts ist von der betrachteten
Klasse von Darstellungen von kontextfreien Gruppen abhangig.
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Bewertungen rogularer Ausdruckc, Zusumrncnhfingc
mit strenger Eindeul.igkoit regularer Ausdrficke

sowie Anwendungen bei der Bercchnung der
Hausdorff-Dimension von Fraktalen, die mit
rogulfircn Ausdrficken beschrieben werden

Henning Fernau
Lehrstuhl fur Informat.ik

Universitat Karlsruhe (TH)

Briiggcmann-Klein u.a. hat jiingst sogenannte streng eindeutige regulate
Ausdriicke naher untersucht [1]. Der Begriff der strengen Eindeutig­
keit laJ3t sich mit Hilfe von Bewertungen kennzeichnen. Bewertungen
;3 sind Monoidmorphisrnen VOIl (~;I_'·' A) nach ((0,00),·, A), die sich
durch 13(£) == LIDEL f3(1.u) E [0,00] leicht auf Sprachen erweitern las­
sen. Entlang cler rekursiven Definition reguUirer Ausdriicke laJ3t sich
nun rekursiv die Bewertung von rcgularcn A usdriicken (3R definieren:
(3R ('1.v) == f3 (w) fur w E L;;1,' f3R ( R1Rz) ::::: {3 R (R j ) {3n(R 2 ), {JR ( R1 U R2 ) ==
PR(R1 ) +{3R(R2 ) , PR(Rr) == L~o(;3R(Rl))i. Bin Ausdruck R ist streng
eindeutig genau dunn, wenn fiir eine Bewertung f3 mit (3R(R) < CX) die
Zahl PR(R) mit der Bewertung (3([RJ) der von H. beschriebenen Spraehe
[R] ubereinstimmt.

Bewertungen sind ein Konzept, das zunachst als Hilfsmittcl zur Bestirn­
mung von Hausdorff-Dimensionen von formalsprachlich definierten Frak­
talen eingefiihrt wurde [3, 2]. So laJ3t sieh das obige Ergebnis aueh zur
einfachen Dimensionsbcstirnrnung von Fraktalen, die durch streng ein­
deutige regulare Ausdriicke beschrieben werden, benutzen.
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Kooperierende Systeme von Array-GrammatikeIl

Rudolf Freund
Technische ITnivcrsitat VViCll

Jurgcn Dassow
Fakultat fiir Informatik
Universitat Magdeburg

Cheorghe Paun l

Institut fiir Mathematik
Rumanischc Akademie cler Wissenschaftcu

Wir untersuchen den Effekt kooperierender Systemc bei der Erzeugung
von Array-Sprachen mittels kontextfreier Array-Grammatiken. Erwar­
tungsgemaf ist die Erzeugungskraft kooperierender Systeme kontextfrei­
er Array-Grammatiken (rni] einer vorgegebenen festen Anzahl von Ab­
leitungsschritten, mit einer Anzahl von Ableitungsschritten groBer oder
gleich einer vorgegebenen Zahl oder rnit der maximal moglichen Anzahl
von Ableitungsschritten in der aktivierten Komponente) gr6Ber als die
Erzeugungskraft einfacher kontcxtfreier Array-Crarumatiken. Das glei­
che Rcsultat crhalt Ulan auch fur Systerne regularer .Arruy-Crammat.iken,
was im Gegensatz zu den fiir (kooperierende Systerne von) String­
Grammatiken erzielten Ergebnissen steht.
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von Array-Produktionen a ----+ ;8 ist, wobei n,;3 endliche Patterns tiber
IV u T U {#} sind, vvelche den folgenden Bedingungen genugen:

1. Die U rnrisse von a und (3 sind ident.isch, i.e. sie sind 'l:sometrisch.

2. 0: enthah; mindestens ein Syrnbol aus N (ein N anter'minal).

3. "Die Elelllente aus T (Terminale), die in a vorkommen, worden in

{3 nicht verandert.

Fiir eine isornetrische Array-GrarnIl1atik G == i N; T, S, P, #) definieren

wir die Ableitungsrelation x :=:::::} y folgendermaf3en:

Fur x, y E (N u T U {#} )2+ heif3t :r ableitbar aus y mittels a -7 (3 E

P, falls a ein Teil- Pattern in x ist und Ulan y aus ~r durch Ersetzen des
Teil-Patterns 0' in x durch (3 (0' und f3 sind ja isornetrisch) erhalt. Die
reflexive und transitive 1-1iille von ~:} wird mit ====? * bezeichnet; die von

G crzeugte Array-Sprache ist definiert durch

L(G) == {:r E T 2+ IS:=:::::}* x}.

Eine isometrische Array-Gralulnatik heiBt manoian, falls in allen Array­
Produktioneu O~ -+ (3 Svmbole aus (NUT) in a nicht durch # in f3 ersetzt
werrlen; G heif3t kontextfrei, falls iiberdies in jeder Arr.w-Produktio» a

nul' aus genau einem Nonterminal unci einigen Blanksyrnbolcn # besteht;
sind alle Array-I)roduktionen von G von einer der folgenden Formen,
dann nennt man G regular (A, B Nontern1inale, a ein Terrninal):

Bezeichnet man mit I A, ]\;1A, C j?A, REG .A. die Farrlilien von Array-Spra­
chen, die von allgelTleinen, rnonotonen, kontextfreien and regularen iso­
rnetrischen Array-Grammatiken erzeugt werden, so bilden diese Familien

von Array-Sprachen eine ChOII1Sky-Hicrarchie'' :

Arrays und Arr-ay-Gramrnatiken

v 2+ bezeichnet die Menge der zweidimensionalen Arrays iiber dern Al­
phabet V, also die Menge aller Patterns, die man durch Markierung
endlich vieler Einheitsquadrate in der Ebene mit Syrnbolen aus V erhiilt
(die restlichen Einheitsquadrate sind mit clem Blanksyrnbol # markiert);
Teilrnengen von V 2+ heiHen Arriuj-Sprachen: Eine isometrieche ArTay­

Grammaiik ist ein 5-Tupel G == (N, 1',5, P, #), wobei N, T disjunkte
Alphabete sind,S E N, # das Blanksyrnbol unci Peine endliche Menge

# A -'+ B CL , A # -+ CL B, ~
B A a

-+ , --1" ~ A -------1- a.
a, # B

1 Gefordert von del' Alcxanrler von Hu mbold t-Sf.ift.u ng 1?-1IJGA C CF'",4 c ]!vIA. cIA.
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Kooperierende Syst.crnc

Ein kooperiereiules Systern von A rray- Grammatiken (vorn Typ X, X E

{REGA, CFA}, und vom Grad n, n ~ 1) ist ein Konstrukt

r :::::: (N, T, S, IJl , P2, ... , r.; # ),

wobei N, T disjunkte Alphabete sind, SEN und PJ ,Pz, ... ,Pn endliche
Mengen kontextfreier bzw. reguHirer Array-Produktionen tiber NuT
sind. Fiir jedes i, 1 ::; i ~ n., betrachten wir die iibliche Ableitungsrelation
:::::=.::?-Pi ,

X ===-:}-Pi y gdw. x:::::: xI A x2 , y =::: XIZX2,.Tl,X2 E (N U T)*,A -+ z E Pi,

und definieren beliebige A bleitungen (-=:::::} ~i) Bowie, fiir ein gegebenes

k 2- 1, Ableitungen mit genau k Schritten, (:==:}p/':) , mit mindestens be-

ziehungsweise hochstcns k Schritten (===? ~ih: , ===?- ~ik:), sowie die maximale
Ableitungsrelation,

x ====::} ~i y gd w. x ===? Pi y und fiir kein z E (N U T) >k Y :::::=? Pi z.

Sci nun F == {*, t} U {:s k, == I~, ~ k I k ~ I}. Fur ein System rand
f E Fist die durch r im Ablcitungsmodus f erzeugte Array-Sprache
definiert durch

Lf(r) {x E T* , S ===}~. XJ ===}~ X2 .. • ::::::::;>f}. X rn == X,
! J '2 <111

rn 2: 1, 1 :S i J' ~ n, 1 S j :S rn}.

Die Familie von Array-Sprachen, die von kooperierenden Systcmen von
Array-Grammatiken mit hochstens n bzw. beliebig vielen Kornponenten
Valli Typ X im Ableitungsmodus .f erzeugt werden, bezeichnen wir mit
CDnC)(, f), n 2: 1, bzw. CD(X, 1), X E {REGA, CFA}, f E F.

Ergebnisse

1. Filrn 2 1, f E {*,== 1,2: l}U{S k I k 2:: I} und X E
{.REGA, CFA.} gilt

CDn(X, f) == CD(LY,.f) =: X.
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2. Sci k,k' ~ 1.
'i) CDn(ItEG/t~ ~ k) == CD l (R.EGA, ~ k) gilt fUT alle n 2 1.

i'i) Ist k' eui Teiler con J~, so isi
C'fD 1 (RE GA , == k) eclii enthalten 'in G'fD 1 (RE GA , == 7/).
'ii'i) lsi uieder k e1,TL 7'eder von J/ nocli A~! ein Te'iler von i, so

8u~d die Fanulien 1)011 ATTay-Sprachen CD 1 (REC;A, == k) urid
CD 1 (REG.l1, == k') unoerqlcichbar, abel' rnclit. d'LsJunki.

:3. Fiir ti 2: 1 utul 1 S k' < k gzlt

C/Dn(R.EGA, 2 k) c CIJn (1{ EGJ1, 2 k').

4. }t'UT n ~ 2 und f E {== k I k ~ 2} U {> k , k ~ 2} gIlt

CFA == CDl((;1~j-1,f) c CJ]n(CF~4,f)·

5. Set rn 2 2, n 2: 3. Dann g'ilt

REGA == CD J (REGA, t) c CD'2(REG.lt, t) == CDm.(REGil, t)

unci

C:fJ?/\ == CDJ(C~F-,4,t) C CD 2 (CFJ1, t )

C CD3(C}' ..4,L) == CDn(CFA,t).
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Reduzierbarkeit, Grllndredllzierbarkeit urrd
Testrnengen

Dieter Hofbauer
Fachbcreich Iuforruatik

T1J Berlill

Abstract

In der Theorie der Terrnersctzuug spielen die Baurnsprachen
der reduzierbaren bzw. del' irreduzierbaren Grundterme eine wich­
tige Rolle. Von besonderern Interesse sind die qruruiredueicrba­
Ten Terrne (nlit Variablen), also die Terrne, deren Grundinstanzen
sarutlich reduz.ierbar sind.

Fur endliche linkslineare Tetrneraetzuugssystcme ist die Spra­
che cler reduzierbaren Crundtcrmc immer regular und die Grund­
reduzierbarkeit sornit entscheidbar. Aber auch irn nichtlinearen
Fall bleibt die Grundrecluzierbarkeit ent.scheidbar. E~s wird gezeigt,
daf irnmer endliche Tcstmcsujen exist.iereu, so daf ein Term gcnau
dann grundreduzierbar ist., "venn die ~ endlich vie len - Instanzi­
ierungen des Terms durch Terrne aus der Tcstmenge reduzierbar
sind.

Grundred uzierbarkeit hat sich als ein Schliisselkonzept bei der Verifika­
tion wichtiger Eigenschaften von Terrucrsctzungssystemcn erwiesen, so
etwa fiir die Uberpriifung der vollstandigcn Definiertheit von Operate­
ren beziiglich gegebener Koustruktoren (su.fficient completencsss oder fiir
das Beweisen induktiv giilLiger Gleichungen ( "uuiuctionless inductioTL'J).

Sei Rein Termersctzungssystcm libel' cler Signatur ~. Wir bezeichnen
mit lied(Fl) die Menge der Crundterme tiber :E, die m.it R reduzierbar
sind, und mit IV.f(.R) die Komplemontmcnge, also die Crundterme in
Normalforrn bez.iiglich R. Ground(t) sei die l\Jlenge aller Grundinstanzen
eines Terrns t E IE (.LX:). Ein Term t E TIj (X) ist qrurulrediizierbor rnit
R, wenn alle Grundinstanzen von t mit R reduzierbar sind, d.h. falls
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Ground(t) ~ Red(R) gilt.

Fiir linkslineare Systeme R unci lineare Terme t ist die Grundreduzier­
barkeit leicht zu entscheiden: in diesern Fall sind sawahl Ground(t) als
auch Red(R) immer regularc Baumepruchen, GTov,nd(t) ~ Red(R) also
entscheidbar. Aber auch im nichtlinearen Fall bleibt die Entscheidbarkeit
erhalten, wie Plaisted [13] Bowie Kapur, Narendran und Zhang [8] gezeigt
haben. Hierbei wird falgendes Problem gclost:

• GEGEBEN: ein endliches System R iiber I: und cin Terrn t.

e GESUCHT: eine endliche Menge T ~ T~ so, daf t genau daun
grundreduzierbar mit R ist, wenn alle T-Instanzen von t mit R
reduzierbar sind.

Eine T-Instanz von t ist hier ein Term, der aus t durch Substitution aIler
Variablen durch Terme aus T entsteht.

Weil der Grundrecluzierbarkeitstest darnit auf endlich viele Reduzierbar­
keitstests zuriickgefiihrt wird, heiBt T auch Testmenge fiir R und t. Da
Testmengen irn allgemeinen sehr grof werden konncn, ist ein N achteil
dieses Ansatzes, daB die Testrnenge VOID Terril t abhangt., also fiir jeden
Test neu berechnet werden 111uH. Nun laJ3t sich aber tatsachlich eine
Testrnenge angeben, die nUI von R abhangt; hierbei enthalten die Terrne
der Testmenge irn allgemeincn Variablen. WiT zeigen [6, 4, 5], daB auch
das folgende Problem losbar ist:

• GEGEBEN: ein endliches System R tiber E.

• GESUCHT: eine endliche Menge T ~ TE(X) so, daf t genau dann
grundreduzierbar mit R ist, wenn alJe T-Instanzen von t mit R
reduzierbar sind.

Diese Testmcugen sind durch Kounalis [5] inspiriert: sein urspriinglicher
Ansatz bat sich allerdings als inkorrekt erwiesen. Nachdern von Huber [6)
gezeigt wurde, wie sich dies reparieren HiHt, hat auch Kounalis eine kor­
rigierte Version vorgcstellt [10].
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Allgcmeiner zeigen wir, daf sich aIle Mengen T, die

(1) vollstandig fur R,

(2) expandiert beziiglich R und

(3) typisch fur R

sind, als 1'estmengen eignen, und wie solche Mengen berechnet werden
konnen. Dabei ist die Vollstandigkeit yon T (definiert durch N f(R) ~
Ground(T)) fur die I<orrektheit der einen Richtung des Test zustandig:
Ist t nicht grundreduzierbar, hat t also eine irreduzierbare Grundinstanz
i" dann existiert auch eine T -Instanz t.r, die tr als Instanz hat, die
also selber irreduzierbar ist. Die Expandiertheit ist eine eher technische,

leicht zu erfiillende Bedingung.

Dagegen bildet Bedingung (3), die fiir linkslineare Systeme iiberfliissig
ist , den Kernpunkt unseres Ansatzes. Hier wird formuliert, daB nicht nur
alle irreduzierbaren Grundterme als Instanzen eines Terms in der Test­
menge rcprascntiert sind - Bedingung (1) - sondern daB die Testmenge
dariiber hinaus auch noch die "Nichtlinearitiiten" von R widerspiegelt.

Ein Term t heiBt typisch fur R, wenn fiir jede Variable x in t eine unendli­
che Menge ex ~ IE existiert, so daB tf E N f(R) fur a1le Substitutionen
r, wobei xry E Ox fiir alle Variablen x in t. Entsprechend heiiit eine
Menge T typisch Iiir R" wenn aIle t in T typisch fur R sind.

Diese Bedingung garantiert nun nmgekchrt, daB jede irreduzierbare T­
Instanz eines Terms t auch eine irreduzierbare Grundinstanz besitzt. Ter­
me mit irreduzierbaren T-instanzen konnen also nicht grundreduzierbar

selli.

Ausfuhrlich gehen wir abschlieBend darauf ein, wie sich durch eine ge­
naue Beweisanalyse im allgemeinen deutlich kleinere Testmengen finden
lassen; unter worst-case-Betrachtungen ergeben sich allerdings keine Un-

terschiede in der Gro:Benordnung.
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Das Nichtlccrhcit.spr'oblcm fiir alternierende endliche
Automaton 2

Markus Holzer
Institut fill' Infonnatik

'Icchnischc Universi tbit Ivl iinchcu

Jones zeigte im Jahre 1975 [3], daf das Nichtlecrheitsproblem
fiir deterministische und uichtdetcrrninistischc endliche Automaton
NSPACE(logn)-vollstandig ist.

In weiterer Folge wurden Einschrankungen und Verallgerneinerungen
des Nichtlcerheitsproblerns fur deterrninistische und nichtdeterrninist.i­
sehe endliche Automaten von GaJil [2], Kozen [4] und Lange und Ross­
manii.h [5] betrachtet. Hierbei gelarig es nal.iu-lichc vollstandigc Problcmc
fur die Klassen NP, PSP.,A. C£ und Klassen mit eiugschrauktem Nicht­
dcterminismus anzugeben.

Angesichts der Ergebnisse fiir determiuist.ische und nichtdeterministi­
sehe endliche Automaton, stellt sich die Fragc welehe Koruplexitat das
NichtleerheitsproblE'lTI fiir alternierende endliche i\utornaten [1], einem
Maschinenmodcll das ebenfalls die reguHiren Sprachen charakterisieren,
hat.

Es ergeben sich natiirliche vollstandige Problerne fiir die !(1a88en P, ,/vP
und PSPAC£. Fiir das Nichtlcerhcitsproblcm fiir alternierende end­
liche Automaten mit uuarem Eingabealphabet konnte die Aquivalcnz
ZUlU Nichtleerheitsproblem fiir Extended Lindcnruaycrsystcmc, kurz EOL
Systerne, bewiesen werden. Erst klirzlich wurde in [6] die PSPACc­
Vollstandigkeit des Nichtloerhcitsproblems fiir EOL Syt.erne gezeigt.

Auf Grund del' Zusamrnenhange zwischen Nichtlcerhcitsproblemen fiir
alternierende endliche Automaten und Nichtleerheitsproblemen fur Lin­
dcnrnayersyterue karin gezeigt werden, daf schon sehr eingeschrauk­
te Nichtleerheitsproblem fiir alternierende endliche Automaten ,AlP
bzw, ~PSPAC£-vollstandigsind.

2 Gefc1rdert clurch clio Deutsche Forschungsgemeinsch aft unler Projekt DFG- La
618/ J-1
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Regulare Gr-undnorrnalformsprnchcn und
Lineariesierung VOIl Tcrmersetzungssystornen

IvIaTitt 1-1ubor
(;RIN /INBIf\ Lorraine

Nancy

Abstract

In Terrnersetzungssysternen lassen sich ltegeln, die nicht Iinksli­
near sind, haufig durch linkslinearc ersetzen ohne die Sprache der
irreduzierbaren Crundtcrrnc zu verandern. DIn zu entscheiden, ob
ein 'Termersetzungssystetn in dicsem Sinn "Iincariaier bar" ist, uncl
urn diese Linearisierung gegebenen falls d urchzufiibren , worden wir
geeignetc Te-.tmengen - eine endliche Rcpr.i.scntut iou del' C~rund­

t.errnc in Normalforrn -- benutzen. Wir zeigen, daf diose Lincarisie­
rung genau dann moglich ist, wcnn die Grul1dnormalfonnsprache
cine reguHire Baurnsprache bildet.

Endliche Testmcugeu worden haufig verwendet , U111 die Sprachc del' nicht
reduzierbaren Crundterme zu charakterisieren. So sind sic ein geeignetes
Hilfsmittcl urn zu entscheiden, ob alle Grundinstanzen eines Terms 111it
einern gegebenen Tcrmersctzuugssystern reduzierbar sind. Diese Grund­
reduzierbarkeit von Termcn wiedcrum ist zurn Beispiel wichtig, urn zu
entscheiden, ab ein Symbol vollstandig definiert 1St oder ob eine Glei­
chung fiir alle Crundterrne gilt. Plaisted [13] und Kapur, Narendran,
Zhang (8], [9] haben gezeigt, daf es ausreicht, cine endliche Menge von
Grundinstanzen eines Terms zu betrachten, urn Z11 entscheiden, ob dieser
Term grundreduzierbar ist. Kleinere Testrnengen, die auch Terrue mit
Variablen enthalten, wurden spater u.a. in (7] uncl [9] fiir linkslineare
Termersef.z nngssysterne verwcndet.

Tcstmcngen, die fiir einon Grundrecluzierbarkeitstest auch im nichtlinea­
ren F'all verwendet werden konnen, sind sehr viel kornplizierter und WUf­

den in [10J und [6] genauer untersucht. Coman gibt in [3] bedingte Grarn­
matikcn an, die die Sprachen del' irreduzierbaren Grundterrne erzeugen.
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Neuere Ansatze basieren auf cler Konstruktion von Autornaten, die genau
die Grundnormalformsprache akzeptieren, und deren Leerheitsproblen1
entscheidbar ist. Wahrend Bogaert und Tison [lJ Nichtlinearitaton nul'
eingeschrankt erlauben (gleiche Variablen in linken Regelseiten sind nur
direkt unterhalb der Wurzel er.laubt), sind die Automaton von Caron,
Coquide und Dauchet [2J fiir beliebige Tern1ersetzungssysterne verwcnd­
bar.

Wir zeigen, wie die TestlTlengen, die in [6] urspriinglich zur Entscheidung
der Grundreduzierbarkeit kouzipiort waren, verwendeL worden konnen ,
um in linken Ilegelseiten nichtlineare Variablen durch eine endliche Ivlel1­
ge von Grundtermen zu ersetzen, falls dieses n-log.Iich ist ohne die Grund­
nonnalformsprach« zu veriindern. Unser Algorithrnus wird durch cine
eiuzige Ableitungsregel beschrieben, die nichtdetcrministisch eine nicht­
lineare Regel auswahlt und so Regel fiir Regel linearisiert. Ist die llegel
nicht mehr anwendbar, dann sind entweder alle Regeln linearisiert - es
gibt keine nichtlineare R,egel mohr --, odor es gibt keine endliche linea­
re Rcgelmenge mit der gleichen Grundnorn1alforrnsprache. Dazu werden
alle rnoglichen Instanzen einer nichtlinearen linken R.egelseite gebildet,
die durch Substitution cler Variablen durch Termc der Testlnenge entste­
hen. Von diesen Instanzen werden diejenigen aufbewahrt , die nur an der
Wurzel und zwar nur mit cler Jlegel, die gerade untersucht wird, redu­
zierbar sind. Sind alle diose Instanzen durch Substitution nichtlinearer
Variablen durch Grundterlne entstanden, wird in der Regelrnenge die ur­
spriingliche llegel d urch die entsprechenden Instanzen ersetzt; die Regel
ist linearisiert, ihre nichtlinearen Variablen 1V3,l'en also in gewisser Weise
iiberfliissig. Andernfalls ist diese Regel und dalnit die gesamte R~egel­

lllenge nicht linearisierbaJr. Auf diese v\leise ersetzt die Ableitungsregel
aIle "faulen" Variablen (die Variablen, die iiberflii£ig sind, in dem Sinn,
daB endlich viele Grundternle die gleiche Arbeit verrichten) durch ci­
ne endliche Menge von Grundternlen. Del' AlgoritluTIus terminiert nach
Inaxima~ k vielen Schritten, wobei k die Anzahl der nicht linkslinearen
Regeln des TerruersetzungssystelTIS ist.

Testrnengen lassen sich hier verwenden, cia sic die irreduzierbareD (}rund­
ternle zu diesem Z\veck ausreichend gencl,U representieren. JI-,d(,J' irredu-
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zierbare Grundtcrm ist Instanz cines Terms in del' Testrnenge. Und je­
der Terrn mit Variablen in der Testmenge reprasentiert eine unendliche
Menge irreduzierbarer Grundterrne. Die Konstrukt.ion von Testrnengen
basiert auf einer Pumping-Eigenschaft irreduzierbarer Grundterrne, An­
schaulich sind an den Stellcn, wo in den Grundterrnen gepumpt werden
kann, in den 'Lestmengentormen Variablen zu finden.

1\1it Hilfe dieser Pumping-Eigenschaft unci den} iiblichen PU111ping­

Lemma fiir reguHire Baumsprachen l~iJ3t sich auch zeigen, daf ein Termer­
setzungssystern genau dann iiuearisiert werden kaun, wenn seine Grund­
normalforrnsprache eine regularo Banrnsprachc bildet. Das wurde bereits
von I(ucherov in [11] gezeigt, cler all erdings zunachs t die Linearisicrbar­
keit nicht entscheiden konnte.Die cine Rirbt ung ist einfach, cia zu einer
linkslinearen Ilegelnlenge immer cine rcgulare Grarumatik konstruiert
werdcn karin, die die Sprache der reduzierbaren Crundtcrrne erzeugt.
Damit ist auch die Komplementsprache reg1l1iir.

Ahnliche Verfahren zur Entscheid ung von Linearisierbarkeit und zur
Konstruktion einer Linearisierung wurden unabhangig von Hofbauer und
Huber [4], [5], von Kucherov und Tajine (12] unci von Vagvolgyi unci
Gilleran [14] angegeben. Alle Ansatze basieren auf der Vervvendung von
Pumping-Eigenschaften fur die Crundnormalformsprache. NUI in [4], [5]
wcrdcn Testmcngen verwendet., die das Wissen iiber Pumping-Stelleu
berei ts beinhalten.

Neben der ~v1oglichkeit zu entscheiden, ob ein (rerIll grundreduzierbar ist,
ob die Grundreduzierbarkeit an endlich oder unendlich vielen Grund­
instanzen scheitert etc., hat die Untersuchung del' GrundnorrnalfoIlu­
sprachen Auswirkullgen auf das Design von rrerrrlersetzungssystemen.
I--Iandelt es sich zun1 Beispiel unl ein kOllstruktorbasiertes System. - ein
Systen1, in delll zvvischen Z11 definierendcn ()perationen unci I{onstruk­
toroperationen unterschieden vvird -, in deln sich Konstruktorterlne nUT

\vieder zu I\onstruktorterlnen ableiten lassen, das auBerdelD terlnierend
und grundkonfluent ist., dann reicht es aus, nichtlineare Variablen in sol­
chen linken llegelseiten zuzulassen, die nul' aus I(onstruktoren aufgebaut
sind. Zur vollstandigen Definitjon von ()perationen reichen also linksli-
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Neuere Ansatzo basieren auf cler Konstruktion von Autolllaten, die genau
die Grul1clnOrnlalformsprache akzeptieren, und deren Leerheitsproblen1
entscheidbar ist. Wahrend Bogaert und 'I'ison [lJ Nichtlinearitaten nur
eingeschraukt erlauben (gleiche Variablen in linken R~egelseiten sind nur
direkt unterhalb der Wurzel erlaubt), sind die Autornaten von Caron,
Coquide und Dauchet [2] fiir beliebige Tern1ersetzungssystenle verwend­
bar.

Wir zeigen, wie die Testmengen , die in [6J urspriinglich zur l~ntscheidung
der Grundreduzierbarkeit konzipiert waren, verwendet werden konnen ,
um in linken Regelseiten nichtlineare VariabIen durch eine endliche Men­
ge von Grundternlen zu ersetzen, falls dieses moglich ist ohne die Grund­
normalfoIlTISprache zu vera,ndern. Unser Algorithmus wird durch eine
einzige Ableitungsregel beschrieben, die nichtdeternlinistisch eine nicht­
lineare Itegel auswahlt und so ]{egel Iiir Regel linearisiert.. Ist die Regel
nicht mohr anwendbar, dann sind entweder aile Regeln linearisiert ~ es
gibt keine nichtlineare Regel mehr -, oder es gibt keine endliche linea­
re Regelrnenge 111it der gleichen Grundnorrnalforillsprache. Dazu werden
alle moglichen Instanzen einer nichtlinearen linken Regelseite gebildet,
die durch Substitution der Variablen durcb Terrne der Testrnenge entste­
hen. Von diesen Instanzen werden diejenigen aufbewahrt, die nur an der
Wurzel und zwar nur mit der Regel, die gerade untersucht wird, redu­
zierbar sind. Sind aIle diese Instanzen durch Substitution nichtlinearer
Variablen durch Grundterrne entstanden, wird in del' RegelnJenge die ur­
spri.ingliche Regel d urch die entsprechenden Instanzen ersetzt ; die Regel
ist linearisiert, ihre nichtlinearen Variablen \va,ren also in gevvisser vVeise
iiberfliissig. Andernfalls ist diese Regel und darnit die gesamte llegel­
Inenge nicht linearisierbar. Auf diese 'Veise ersetzt die Ableitungsregel
aIle "faulen" Variablen (die Variablen, die iiberfi iiBig, sind, in denl Sinn,
daD endlich viele Grundterlne die gleiche Arbeit verrichten) d urch ei­
ne endliche I\1enge von Grundterrnen. Del' Algorithmus terrniniert nacb
luaxin1al k vielen Schritten, vlobei k die A.l1zahl der nicht linkslinearen
Regeln des Termersetzungssysterns ist.

Testlnengen lassen sich hier ver\venden, cia sie die irreduzierba,rcn Grund-.
terrne zu dieselTI ZVileck ansreichencl gena,u representiererL ,Teder irredu~
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zierbare Grundtern1 ist Instanz eines Terms in der Testrnenge. Und je­
der Term mit Variablen in der Testrnenge rcprasentiert eine unendliche
lVlenge irreduzierbarer Grundterrne. Die Konstruktion von Testrnengcn
basiert auf einer Pumping-Eigenschaft irreduzierbarer Grundterme. An­
schaulich sind an den Stellen, wo in den Grllndterrnen gepun1pt werden
kann, in den 'Iestrncngentcrrncn Variablen zu finden.

Mit Hilfe dieser Pumping-Eigenschaft und dem i.iblichen Pumping­
Lemma Iiir reguHire Baumsprachen HiBt sich auch zeigen, daf ein Termer­
setzungssystern genau dann linearisiert werden kann , wenn seine Gruncl­
normalformsprache eine regulare Baumsprache bildet. Das wurde bereits
von Kucherov in [11] gezeigt, del' allerdings zunachst die Linearisierbar­
keit nicht entscheiden konnte. Die eine R.icht Llng ist einfach, da zu einer
linkslinearen Hegclmengc immer eine regulare Crammatik konstrnicrt
werden kann, die die Sprache del' roduzierbarcn Crundterrne erzeugt.
Damit ist auch die Komplementsprache reguEir.

Ahnliche Verfahren zur Entscheid ung von Linearisier barkeit und zur
Konstrukt.ion einer Linearisierung wurden unabhangig von flofbauer und
Huber [4], [5], von I<.ucherov und Tajine [12] und von Vagvolgyi und
Gilleron [14] angegeben. AIle Ansatze basieren auf del' Verwendung von
Purnping-Eigenschaften fur die Grunduormalformsprachc. Nur in [il], [5]
werden Testrnengen verweridet., die das Wissen iiber Pumping-Stellen
berei ts beinhalten.

Neben der IVloglichkeit zu entscheiden, ob ein Term grundreduzierbar ist.,
ob die Grundreduzierbarkeit an endlich oder unendlich vielen Grund­
instanzen scheitert etc., hat die Untersuchung der Grundnormalfornl­
sprachen A.uswirkungen auf das Design von rrern1ersetzungssysteluen.
I-Iandelt es sich zum Beispiel urn ein konstruktorbasiertes System -- ein
Systenl, in clem zwischen Z11 definierenden Operationen und Konstruk­
toroperationen unterschieden ·wird -, in denl sieh Konstruktortern1e nur
wieder zu I(onstruktorterlnen ableiten lassen, das auBerdem termierend
und grundkonfluent ist, dann reicht es aus, nichtlineare Variablen in 801­

chen linken Regelseiten zuzulassen, die nur aus I{onstruktoren aufgebaut
sind. ZUf vollstandigen Definition von Operationen reichen also linksli-
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neare Regeln aus.
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Neue AnWell.dllngen von Ergebnissen tiber
Petrinetze auf Matrix-Sprachell

IV1attllia,s Jantzeu
FB Inforluatik

Univcrsitat Ha111burg

Unter Verwendung eines sehr allgerneinen Ergebnisses von Dirk Hau­
schildt (Doktorarbeit, Hamburg 1991) werden u. a. folgende Ergebpisse
erzielt:

1. Matrixsprachen tiber einem einelernentigen Alphabet, die ohne
Vorkommenstcsr erzeugt werden sind, stets regular.

2. Es ist entscheidbar, ob Matrixgran1rnatiken ohne Vorkornmcnstost
a) eine endliche Sprache generieren

b) eine Sprache mit sernilinearem Parikh-.Bild generieren.

Weitere Ergebnisse folgen aus der Entscheidbarkeit des Erreichbarkeits­
problems und werden kurz diskutiert.

37

Akt.ivier-ung zelltilarer Automaten

Hellner Kroger
Arbeitsgruppe Inforrnatik

Justus-Liebig-Universitat Gief3en

Extended Abstract: Die auf J. v. Neumann urn 1950 zuriickgehen­
den zellularen Raume, -Automaten und -Algorithmen lassen sich fiir
(l-dimensionale) Spracherkennung und (mehr-dirnensionale) Bilder­
kennung Bowie fiir Mustertransformation und Simulation von Wachs­
tumsprozessen anwenden. Zellulare Raume arbeiten mit unendlich vie­
len Zellen, wobei der d-dimensionale Vektorraum iiber den ganzen Zah­
len als Ivlenge von Identifikatoren fiir die Zellen client und zugleich eine
geographische Nachbarschaft festlegt; die (davon verschiedene) N achbar­
schaft fur den Inforrnationsfluf wird jeweils explizit im jeweiligen zellu­
laren Raum festgelegt. Zellulare Automaton arbeiten nul' auf einern end­
lichen Teilgebiet des Raumes (sogenannte Retina). Zellulare Algorith­
men bilden eine "Faluilie" zellularer Automaten mit verwandten Retina­
Gebilden und gemeinsamer Uberfiihrungsfunlction.

Derartige Strukturen gewinnen wegen des aktuellen Interesses an
massiv-parallelen Rechnermodellen und wegen des heutigen technischen
Entwicklungsstandes an Bedeutung; zugleich nimrnt die GroBenordnnng
solcher Algorithmen zu und erfordert entsprechende Disziplin beim Al­
gorithmenentwurf. In Anlehnung an den Fall sequentieller Algorithmen
sind unsere Untersuchungen vor dem Hintergrund zu sehen, bcim Ent­
wurf komplizierter zellularer Algorithmen modulare Kompositionstech­
niken zu nutzen: Entwurf und Korrektheit des gesamten Algorithrnus sol­
len auf die korrekte Komposition korrekter Tcilalgorit.hmen abgestiitzt
werden.

Sequentielle Algorithmen und I-technermodelle wie von-Nenrnanu-Rech­
ner unci Turing-Jvlaschincn haben recht einfache Konzepte des Startens
und des Stoppens einer Rechnung und erlauben dementsprechend in ein­
facher Weise z.B. das lIintereinanderschalten (ALGOL--Semikolon) von
Teil~Algorithmen.
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Zellulare Konzepte dagegen rniissen parallele Arbeitsweisen integrieren,
die mit Schlagworten wie lokal, myopisch, verieili zu charakterisieren
sind. Zellulare Raume etc. setzen einen globalen Taktgeber voraus, durch
den die Zellen synchron arbeiten. Es gibt das Konzept cler Startkonfi­
guration (ZUlli Zeitpunkt t == 0): wie die Anfangs2ustande in die Zellen
technisch eingefiillt worden, bleibt dabei in gewissem Sinne offen odor
auBerhalb der Theorie. Sieht Ulan mal vom Spezialfall von Erkennungs­
Algorithmen mit ausgezeichneten ja/nein-Antwortzellen ab, so dienen
als Endkonfigurationen solche Konfigurationen, die d urch die lokale
Uberfuhrungsfunktion in sich selbst iibcrfiihrt werden, also fur einen glo­
balen Betrachter, der sich auBerhalb iiber dern zellularen Raun1 befindet,
ein stabiles Bild liefern: stabile Konfigurationen. Die Bezeichnung Stop­
I(onfiguration ist nicht ganz glucklich, cia die Konfigurationsij bergange
im zellularen Raum nicht irn eigentlichen Sinne terminieren sondern ge­
gebenenfalls stabil werden. Fur die nur lokal arbeitenden einzelnen Zellen
zellularer Strukturen ist es daher ~iui3erst knifflig, eine stabile E,nclkonfi­
guration (del' ganzen Retina oder des ganzen Raumes) zu erkennen und
dann als Startkonfiguration eines anzuschlieBenden nachsten Algorith­
mus zu benutzen.

Urn von einem A.lgorithrnus P in den nachsten AJgorithmus Q umzuatci­
gen, wird man in del' Hegel spezielle Eigenschaften cler Algorithmen aus­
nutzen miissen, etwa daB del' Algorithmns P einen :F'SSP-J\!lechanismus
auslosen kann und so dutch (zeitaufwendige) Synchronisation aller Re­
tinazellen den eigentlich nachsten Algorithmus Q startet.

Die von Bleck und Kroger (1988, 1992) eingefiihrten zeitlich verzerrten
zellularen Algorithmen nutzen aus, daB stabile Endkonfigurationen des
Algorithmus P in der Regel nicht schlagartig in der ganzen Retina er­
reicht werden, sondern dan sich gewisse Teilgebiete bereits vorzeitig st.a­

bilisieren; darnit ergibt sich die Moglichkeit , den anzuschlie£enden Algo­
rithmus Q (beziehungsweise eine entsprechend verzerrte Version Q' da­
von) hier vorzeitig zu starten: statt der gleichzeitigen, globalen Aktivic­
rung der ganzen Retina erfordert dies eine schrittweise Aktivierung, aus­
gehend von gewissen vorgegebenen Aktivitatszentren der Retina. Da die
Zellen und ihre Nachbarn zu unterschiedlichen Taktzciten aktiviert "ver­
den, miissen die Zellen verschiedene Taktz.ustande speichern und mehr-
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fach Iiir Rechnungen bereitstellen: der verzerrte Algorithmus wird (z.B.
irn I-dimensionalen Fall mit klassischer von-Neurnann-Nachbarschaft
urn einen Faktor 2) langsamer, so daf sieh gegeniiber einer eingeschobe­
nen FSSP--Synchronisation nur bei speziellen Zeit-Retina-VerhaJtnissen
ein zeitlicher Vorteil ergibt, etwa wenn p + (2n - 2) + q groBer als p + 2q
ist , wobei p, q die Laufzeiton der Algorithrnen P, Q sind und (2n - 2)

. die FSSP-Synchronisation des I-dimensionalen Retiua-fntervalles der
Lange n ist. Bleck und Kroger (1988, 1992) geben an, wie man im 1­
dimensionalen Fall zu vorgegebenem zellularen Algorithmus mit klas­
sischer von-Neumann-Nachbarschaft unci vorgegebenen Aktivitatszen­
tren einen entsprechenden zeitlich verzerrten zellularen Algorithmus ge­
winnt. Becker (1990) hat (weiterhin I-dimensionale) verallgemeinerte
von-Neumann-Raster H(k,l) == {-k,O,+l} eingefiihrt und hierfiir die
Verzerrungstechnik iibertragen; auHerdem wird dart eine schnelicre Va­
riante entwickelt, die sich auf einen Modulo-3-Zahler stiitzt , wie er bei
der Synchronisation asynchroner zellularer Raume benutzt wird.

Inzwischen konnen die Techniken zur Konstruktion zeitlich verzerrter
zellularer Algorithmen auf zellulare Algorithrnen beliebiger Dimension
mi t beliebiger Nachbarschaft und beliebiger (lokaler) Uberfuhrungsfunk­
tion iibertragen werden, 80fer11 die Retina-Gebilde beziiglich der Nach­
barschaften gewisse "anstandige" Eigenschaften erfiillen. Bei gewissen
"exotischen" Retina-Familien muf man vom Konzept des zellularen Al­
gorithmus abriicken unci sich wieder auf zellulare Automaten mit einzel­
ner Retina zuriickziehen.

Dariiber hinaus lassen sich Algorithmen, die das Wachstum zum Bei­
spiel von Schneeflocken steuern, zur Aktivierung und Steuerung anderer
Algorithmen im obigen Sinne einsetzen.
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Uber die Erzeugung von (U11- )endlichen Sprachen
bei st.ochast.ischen k-limitiertell OL-Systemen

I\:atja Landskron
Institut fiir 'I'hcorctische Informatik

Technischc Uuiversitat Braunsclrvveig

Abstract

Es worden stochastische k-lin1itlerte unare und propagierende
Lindenmayer-Systerne cingefiihrt. In A.bhangigkeit cines vorgege­
benen Schwellwertes 0 ~ A < 1 kann die erzeugt.e Sprache cines ge­
gebenen Systems endlich oder uncndlich sein. ])3,8 Hauptresultat
ist ein Entscheidbarkeitskriterium, mit dem Iur fast alle Schweli­
wert.e /\ entschieden wcrdcn kann, ob die erzeugte Sprache endlich
ist oder nicht.

Skll>UOL-Systeme

Stochastische OL-Systelne sind u.a. von Eichhorst unci Ruskey cingefiihrt
worden (s. [ER81]). Bei der von ihnen zugrundegelegten Definition wer­
den die Produktionen der Tafel eines gegebenen OL-SystenlS !{ mit
Wahrscheinlichkeiten versehen. Da weiterhin das Axio111 eine gewisse
Auftretenswahrscheinlichkeit besitzt, worden allc Wortcr a.us L(I<) mit
gewissen Wahrscheinlichkeiten erzeugt. Sie konnten zeigen, daf stocha­
stische OJ--i-Systelne~ die propagierend und unar sind, nur endliche Spra­
chen erzeugen korincn. wenn rnindestens zwei Produktionen vorhanden
sind, und nur Wortcr zur Sprache gehoren, die mit "\iVahrscheinlichkeiten
erzcugt werden, die echt groBer sind als ein vorgegebener Schwellwert 0 <
A < 1. In1 folgenden soll gezeigt werden, daf dieses Rcsultat nicht rnehr
gij.ltig ist , wenn eine beschranktc Ersetzung vorausgesetzt wird. Dabei
hanc1elt es sieh urn die von D. Watjou in [Wa88a] Landskroneingefiihrten
k-linlitierten Lindcnmayersystoruc (klOL-Systeme) J( == (~, h, w, k) mit
l~ E IiV, bei denen in jedcm Ableitungsschritt flit alle a E ~ in dcm zu
ersetzenden Wort w genau min]#aVJ, k} Zeichen ersetzt worden. Dabei
wird auch hier weiterhin vorausgesetzt, daB die zu betrachtenden Syste­
me propagierend unci unar sind (kurz klPUOL-Systerrle). Die erzeugten
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Worter lassen sich eindeutig iiber ihre Langen charakterisieren. Es reicht
also aus, im folgenden nur die assoziierten klPUL-Systelne K' == (h', i, k)
zu betrachten, wobei i == Iwl gilt und jede Produktian a -----+ an E h des
zugehorigen klPUOL-Systems in h' durch n ersetzt wird. Fiir solche Sy­
sterne UiBt sich mit Hilfe cler sogenannten Wachstumsrnenge angeben,
wie grof das Wachstum in einem Ableitungsschritt ist, wenn k Zeichen
ersetzt werden. Es sei also K == (h, i, k) ein klPUL-Systenl. Dann ist
Q(I<) == {g I9 == 2: p E h Ap ' (p - 1), Ap E INo, 2:p E h Ap == k} die Wachs­
tumsmenge, deren Elemente fiir propagierende Systeme 2: 0 sind. Mit
Hilfe der Wachstumselemente 9 E Q(I<) la.f3t sich die von K erzeugte
Sprache L(I() angeben (s. [Wa88b]).

Definition 1 Ein stochastisches klPUL-Systel1~ (Sl.;lPUL-System) S ==
(h, p, i, k) ist gegeben tlurch. die endliche Menge der Produkiionen h ::=

{h1 , ... , hs } (hj E }]\f), einer Abbildung p: h -----+ [0,1] mii 2:;=1 p(h j ) ==
1 (Wahr.scheinlichke'lten der Produktionen), und durcli das Axiorn i E IN

mit der A ujtreterunnchrscheuiiichkeit 1 SOWle del k -Limiiierun.q k E IN.

Die Wachst.umsrnenge von S (kurz: Q(S)) stimmt mit der Wachstums­
menge des zugrundeliegenden klPUlrSystems K == (h, i, k) iiberein.

Da das Axiom eine Auftretenswahrscheinlichkeit besitzt, werden auch die
von S erzeugten Worter mit bestimmten Wahrscheinlichkeiten generiert.
Im folgenden werde die A bleitungswahrscheinlichkeit, y au.') x (in beliebig
ineleti Schritten) abzuleiten, mit P( x, y) bezeichnet. Dabei werden nur
Ableitungen der Form x =}* y mit x == 11)0 =? 'ill] =? ... =? 'Wn~l =}

W n == Y und y "/: Wi Vi == 0, ... , n - 1 betrachtet. In jeclelll Ableitungs­
schritt Wj ==> Wj+l "verden aIle Wahrscheinlichkeiten der angewendeten
Produktionen mit der Wahrscheinlichkeit von P(x, wJ) multipliziert (es
gilt P(x, x) :::::: 1). ABe llloglichen Ableitungen Init beliebig vielen Schrit­
ten werden betrachtet und deren Wahrscheinlichkeiten aufsumn1iert. Die
Ableitungswahrscheinlichkeit eines Wortes y wird nun mit P(y) bezeich­
net, und es gilt P(y) == P(i,y).

Definition 2 Es sei S == (h, p, i, k) e1:n SklUL-System, und A E [0,1)
sei ein sogenannter SchvJellwert. Dann ist LA(S) == {y I P(y) > A} die
von S eTzev,gte Sprache.
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Deflnition 3 Es sei JV ::= max{hj I j == 1, ... , s und p(h j ) > O}.
Die Ein-Schriii- Wahrscheinlichkeit p(n 1 m) ist definiert durcli p(0, 0) ==
1, p(O, m) == 0 fur m -# 0, und fur n > 0 durcli p(n, m) ==

{
p (k , m - n + k ) , fallsn>k

2:f=o p(j)p(n - 1, m - j) sonst.

Satz 4 Gegeben sei ein SklPUL-System S == (h,p,i,k) mit"Q(S) ==

{91, ... ,gr} (9i < 9j fur i < j). Dann ist 2:j=l p(k, k + gj) == 1. Fur die
Bestirnmung der Ableitungswahrscheinlichkeiten gelten weiterhin die 101­

genden Formeln: Pen,m) == p(n, m) + 2:j=~l p(71, j)P(j, m) == p(n, m) +
2:;=lP(n,n + 9j)P(n + gj,m). Weiterhin exisiiert im Fall 91 i- 0 ein
Wort no, so daj3 fur alle n 2:: no die A bleitungswahrscheinlichkeiten von

n rekursiv definiert sind ilurch. P(n) == 2:j'=l p(n - 9j, n )P(n - gj).
Itti Fall 91 == 0 erhiilt man durch Urnformungen P(n, m) == 1

(p(n,m) + 2:~=2P(n,n + gj)P(n + gj,m)), und [iir aile n ;::: no gilt

P(n) == 1-n?n.n) 2:7=2 p(n - gj, n)P(n - 9j)·

Beispiel 5 S == ({I, 3}, p, 1, k) mit p(l) == t, p(3) == i, k == 2 und
P(l) == 1. Es gilt Q(S) == {a, 2, 4}. Mit Hilfe der obigen Formeln liifit
sich P(n) fur alle n berechnen, z.B. gilt P(l) == P(3) == 1, P(5) == ~J
P(7) == "*' usw. Wiihit man als Schwellwert A1 == 0,627, dann erzeugt S
die endliche Sprache L)q (5) == {I, 3,7,11,15119, 23}. 1m Fall A2 == 0,62
gilt L A2 (5) == {l, 3,7,11, 15} U {2n + 1 \ n 2=: 9}. Offensichtlich hiingt
also die Erzeugungsmiichtigkeit von der Wahl des Schwellwertes abo

Rek?rsive Folgen

Satz 6 Es sei ITt E IN, aI, az, ... ,arn E JR. Fur n > m sei die rekuTsive

Folge an == ql an-tTL +qzan-m,+l +...+qm-l a n - 2+qman-l gegeben, wobei
o :s qi ::; 1 (i == 1, ... , m), 2:7:1 qi == 1 gelte. Die Indizes der positiven
K oefJizienten seien i 1, ... ,ir und werden ihTer GrojJe nach geordnet: i 1 <
i z < ... < i r . Gilt ggt(i z - i l , ... , if' - i l , m + 1 - i l ) == 1, dann folgt:

1
. ql . at + (q] + qz) . az + ... + (q1 + q2 + ... + qrn) . am
1m an == ) < 00.

n----4OO ' m"Ql+(m-l ·Q2+· .. + 2 · Qm - l + q m
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Beweisidee: DUTch Anwendung der Theorie der Differenzengleichltngen
und einigen Siiizen iiber stochastische Matrizen kann die Konvergenz

bewiesen werden. Mit Hilfe cines induktiven Beweises wird cine iiquiua­
leni.e Darstellung der Folge nacliqeunesen. Durch Atuueruluru; von Grenz­

wertsiitzen fur Folgen ist hierdurcli die explizite Berechnung des Gren.z­
wertes moqlich,

Satz 7 Gilt in Satz 6 ggt(i2 - i I , ... ,ir - i 1 , m +1- i 1 ) == t > 1, dann
[olqi, daj3 die Folge t Hiiujungspunkte besitzt und a aus Satz 6 der arith­
metische Mittelwert dieser Hiiujungspunkte ist.

Beweisidee: Zerlegung der gegebenen Folge in t konvergente Teilfolqen,
die disjunkt sind utul nach Satz 6 konuerqieren.

Beispiel 8 [Fortset.zunq von Beispiel 5) an :== P(n). Fiir n > 5 gelte die

rekursiue Folge an =:: ~an-2+ ~aTf,-4 i wobei al :::::::: 1 j 0,2 =:: 0 i a3 == 1 i 0,4 ==
0, as == %qelie. Die !{oejJizienten 'sind [olqendermaiien bestirnmt worden:

- pC 2 ,4 ) - 16 3 - 2 d - pC Z,6) - 16 9 -- 3 F1 l I' } b 't tqs - 1-p(2,2) - 15 '8 - 5" uti qz - J-p(2,2) - 15'16 - S' 0 9 u: 1, esu.z
die Folqe ggt(4-2, 5+1-2) == 2 Hiiujungspunkte: Fur die geraden Worter
ist die Ableiiungswahrscheinlichkeit 0, also (azm)mEJN ---t 0 (m--+

) d [ii d W·· t 'It [i > 3 p(Z,4) +
CX) J un ur ungera ,e or er g2 . ur m ~ Q,Zm+l == I-p(2

12)a2rn-1

p(2,6) - 2 3 't d Aft - 1 -I-p(2,2) aZ m-3 - saZrn-l +saZ rn-3 m~ en - n angswer en 0,3 - ,as-

~. Es folgt mit Satz 6: (azm+l )rnE N ----+ 0,625 (rn ---t (X)).

Eill Entscheidbarkeitskriteriulll

Satz 9 Fiir fast aIle Schwellwerte 0 :; A < 1 ist es enisclieidbar, ob
die von einem SklPUL-5Jysiem S == (11" p; i, k) erzeugte Sprach.e LA(S)
Endlich ist oder nicht.

Beweis: Es sei 9(S) == {gl"'.' gr}. Irn Fall A == 0 oder r == 1 (also
I hl == 1), ist es trivialerweise entscheidbar, ob L>.(S) endlich ist, namlich
genau dann, wenn 1 die einzige Produktion ist. Es sei also nun A > 0, unci
in h. existieren mindestens 2 Produktionen mit positiver Wahrscheinlich­
keit (also r ~ 2). Mit Hilfe der Forrneln aus Satz 4 wird eine rekursive
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Folge aufgestellt. Fur "gentigend" viele Wortcr, deren Wahrscheinlichkei­
ten den A.nfangsvverten entsprechen, wird die Ableitungswahrscheinlich­
keit sukzessive mittels der Forrnel P( i, n) == p(i, n) +2:/;::i1 p(i, j)P(j, n)
bestirnmt. Die Kocffizientcn der rekursiven Folge sind durch die Ein­
Scbritt-Wahrscheinlichkeitcn p(k, k +- gj) fur alle Wachstumselemente
gj E 9(5) gegeben (vgl. Satz 4). Die Ableitungswahrscheinlichkeiten
der iibrigen Worter lassen sich nun mit Hilfe der rekursiven Falge be­
stimmen. Durch Anwendung der Satze 7 unci 6 werden die endlich vielen
Haufungspunkte der rekursiven Foige berechnet. Der groBte Haufungs­
punkt sei at. In Abhangigkeit von der Wahl des Schwellwertes A gilt
dann:

e A > at: L>.(S) endlich,
• A < at: L;\(S) unendlich,
4& A == at: i.a. mit obigem Kriterium keine Aussage moglich.
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Dcterrninistische Zweiweg-Kelleraut.omnton:
Bernerkungen zu Endlosschleifen

H. Petersen
Fachbereich Informatik
Universif.at Hamburg

(ill Zusammenarbeit mit M, Laderruann ]

Deterministische Zweiweg-Kellcrautomatcn (kurz 2-DPDA) wurden in
[8] (dart unter der Bezeichnung "off-line") eingefiihrt und mit Variatio­
nen in [3, 1, 2] untersucht. Dabei erwiesen sich die unterschiedlichen De­
finitionen von Arbeits- und Akzeptierungsmodi als aquivalent-c--his auf
ein Detail, daB bis heute ungelost geblieben ist: Falls ein 2-D.PJ)A auf
einer Eingabe in eine Endlosschleife gelangen darf und dies wie in [3] als
Ablehnung gewertet wird, ist nicht klar, ob solche Schleifen elirniniert
worden konnen, urn den Automaten zum lIalten zu bringen (in [8] wur­
de Halten voransgesetzt, eine unentscheidbare und daher problematische
Forderung. )

Zunachst verdeutlichen wir die Leistungslahigkeit von 2-DPDA am Bei­
spiel der Berechnung primitiver Wurzeln (Definition in [4J) durch einen
2-DPDA mit einem Eingabekopf. Die Hauptidee ist hier die Anwendung
von Zeichenketten-Vergleich zwischen zwei Kopien der Eingabe (urn er­
stes und letztes Zeichen vcrkurzt}, die auf dern Keller gehalten werden,
und der Eingabe selbst. Die Lange des verbleibenden Kellerinhaltes kann
dann zur Bestimrnung der primitiven Wurzel benutzt werden.

In [5] wurde der Versuch unternommen, die von Sipser [7] im Bereich
del' platzbeschrankten dctcrrninistischon Turingrnaschinen entwickelte
Technik der Riickwiirtssirnulation auf 2-DPDA zu iibertragen, Der Be­
weis HiBt allerdings offen, wie eine der wesentlichen Voranssetzungen der
Sipser-Technik, narnlich die Endlichkeit des Konfigurationsraumes, bei
2-DPDA gewahrleistet werden kann. Wir verdeutlichen dies an cinem
Beispiel, bei dem die Riickw.irtssimulatiou zu eincm Kelleriiberlauf fuhrt.

Die Endlosschleifen eines 2-DPDA lassen sich einern der beiden folgenden
Typen zuordnen:
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G Der Automat wiederholt Konfigurationen

@ Die Rechnung besteht aus lauter verschiedenen Konfigurationen,
der Keller wachst unbeschrankt

Unsere F'iillscl- Konstruktion transformiert Schleifen der ersten Art in
solche zweiter Art, Genauer fiihren wir ein Hilfs-Kellerbodensyrnbol und
ein weieteres neues Kellersyrnbol (das Ftillsel) ein. Jedem Zustand fiigen
wir eine Schleife hinzu, die das Filllsel loscht, und erganzen Ubergange,
die nichtleere Zeichenketten in den Keller schreiben so, daf vorher ein
F'iillsel geschrieben wird. Eine Argumentation tiber minimale Kellerin­
halte in einer Endlosschleife zeigt, daB Schleifen der ersten Art nun aus­
geschlossen sind.

Es ergeben sich folgende Resultate:

@ Zu jedem k-I{opf 2-DPDA gibt es einen aqnivalenten 2k-Kopf 2-
DPDA, der immer halt.

Ein zweiter Satz Kopfe (mit endlicher Kontrolle) dient als
Tiefenbegrenzung fur den Keller.

Zur Verrneidung von Schleifen wird entweder Riickwartssimu­
lation ode!"

Fiillsel-Konstruktion durchgefiihrt.

(& Jedes Komplement einer k-Kopf 2-DPDA Sprache wird von einem
k-Kopf 2-NPDA erkannt.

Durch die Fiillsel-Konstruktion kann in Schleifen ein Kel­
leriiberlauf erzwungen werden.

DeI Kelleriiberlauf wird "spontan" mit k Kopfen gepriift.

Akzeptierende und ablehnende Zustandc werden vertauscht.

e Folgerungen: Sind 2-NPDA oder 2-DPDA nicht komplementabge­
schlossen, dann sind 2-DPDA weniger rnachtig als 2-NPDA mit
gleicher Kopfzahl,
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• Zu jedem 2-DPDA gibt es einen aquivalenten 2-DPDA mit schwa­
chern Zahler [6], der immer halt.

Die Kellertiefe einer haltenden Rechnung ist polynomiell be­
grenzt, die Anzahl der Schritte daher exponentiell.

Die Laufzeitschranke karin durch Zahlen im Keller auf dern
schwachen Zahler konstruiert werden.

In jedem Schritt einer Vorwartssimulation wird der schwache
Zahler erniedrigt.
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Eine Bernerkung tiber Linksableitung iridisch
paralleler Grammatiken

Bernd Reicllel
Otto-von-Cuericke-Universitat

Nlagcleburg

Indisch parallele Grammatiken sind eine Version der kontextfreien Cram­
matiken mit gesteuerter Ableitung, d.h. Grammatiken mit kontextfrei­
en Produktionen bei nicht-kontextfreier Anwendung. Diese Crammati­
ken wurden eingefiihrt, urn bei Verwendung kontextfreier Produktionen
nicht-kontextfreie Sprachen zu erzeugen. Indisch parallele Crammatiken
und Sprachen wurden zuerst in [5] und [6] untersucht.

Linksableitung ist ein interessanter Abspekt der Theorie Formaler Spra­
chen in bezug auf die Erzeugungsmachtigkeit von Crarnmat.ikcn. So ist
die erzeugte Sprachklasse der Typ-O-Gramrnatiken bei Linksableitung
nur die Familie der kontextfreien Sprachen [1J, wobei sich bei kontext­
freien Grammatiken bekanntlich die erzeugte Sprachklasse bei Links­
ableitung nicht andert. Die Erzeugungsmachtigkeit einiger Arten von
kontextfreien Crammatikcn mit gesteuerter Ableitung wurde z.B. in [3],
[4] und (2] untersucht.

Eine indisch par-allele Grammatik Gist ein 4-Tupel G == (N, T, P, S),
wobei N das Alphabet der Variablen, T das Alphabet der Terrninale ist
und N n T == (/) ist, es sei NuT == V. P ~ N X V* ist die endliche Menge
der Produktionen und SEN das Startsymbol.

Ein Wort Wl libel' V erzeugt in G direkt ein Wort W2 tiber V (bezeichnet
als wl :::==:? wz, oder WI ::::::=:?- Wz falls G aus clem Kontext ersichtlich ist)

. G

genau dann, wenn
i) WI == roArlA A'In mit A E N, 'Ii E (V \ {A})* fiir i == 0,1, ... ,n,
ii) Wz == rO CY'll a a,n und
iii) A ~ a in P ist.

Falls in i)' rO E T* gilt, sagen wir, daf w 1 in Linksableitung Wz erzeugt
(wir schreiben dafiir Wl 7 W2), und falls in i) rn E T* gilt, sagen wir,

daB WI in Rechtsableitung W2 erzeugt (bezeichnet als WI ====?- wz)"n
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Die Sprache, die von einer indisch parallelen Grammatik G erzeugt wirrl,
ist definiert als L(G) == {w E T* IS ~ w}, wobei ~ den reflexiven
und transitiven Abschluf von ===>- darstellt. Die Sprachen, die von einer
indisch parallelen Grammatik G in Links- und Rechtsableitung erzeugt
werden, definieren wir als L L (G) == {10 E T* I S~ w} bzw. L R (G) ==

L

{w E T* IS ~ w}, wobei wieder ~ und ~ den reflexiven und
. R L R -,

transitiven Abschluf von ===> bzw.::::::=:? darstellen. Wir bezeichnen mit
L R

£(IP), £L(IP) und £R(IP) die Familicn der Sprachen, die von indisch
parallelen Grammatiken in algemeiner, in Links- bzw. in Rechtsableitung

erzeugt vverden.
Dann haben wir das Resultat , daf die Familien £(IP), J:L(IP) und

LR(IP) paarweise unvergleichbar sind.
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Uber Fragen des Determinismus bei endwachsenden
fadenforrnigen Systornen

Torsten RoBnick
Otto-von-Cuerickc-Universitat

J\!lagdeburg

Endwachsende fadenformige Systeme (im weitercn kurz als AGFS be­
zeichnet - engl.: apical growth filamentous systems) wurden 1983 von
NIRMAL und KRIHIVASAN als Spezialfall der L-Systelne cingcfiihrt.
Dabei wird die parallele Ersetzung auf das auBerste linke bzw. rechte
Symbol bcschriinkt und weiterhin eingeschrankt, daf keine Verzweigun­
gen auftreten sollen. BALANESCU, GI-IEORGHE und PAUN griffen die
Idee auf und erlaubten die parallele Ersetzung der auBersten k Symbo­
le. Als offenes Problem wurde die erzeugende Kraft des Deterrninismus
genanrit.
Bei k-AGFS wird die Regelmenge Pals Vereinigung zweier Teilmengen
PI und Pz aufgefaBt. Dabei sind die Regeln, die auf linke Symbole ange­
wandt werden konnen, in PI enthalten und die fiir rechte Symbole in P2.
Sind die Mengen PI und Pz -jeweils fur sich betrachtet- deterministisch,
so spreche ieh von deterministischen k-AGFS. Ist jedoch die Menge P
deterministisch, so spreche ich von streng deterrniriiatischen k-AGFS.
Die deterministischen k-AGFS ergeben fur konstante k eine zu den nicht­
deterministischen k-AGFS vergleichbare Struktur. Die streng deterrnini­
stischen k-AGFS verhalten sieh ahnlich der (nieht)deterministischen k­
AGFS, wobei aber einige Verschiebungen von spracherzeugenden Klassen
zu verzeichnen sind.
Fur konstantes k und festes X E {F, A}, Y E {F,.\} sowie Z E {P,.\}
laJ3t sich die 'Icilmcngenbeziehung

DsXYZ P(l~) < DXYZ P(k) C XYZ P(k)

nachweisen. Die Echtheit der Teilnlengenbeziehung zwischen den streng
deterministischen und deterministischcn Sprachklassen mit den selben
erzeugenden Bedingungen wird vcrrnutet , ist jedoch noch nicht bewiesen.
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Two-dimensional Picture Languages

Sebastian Seibert
Institut fiir Informatik

Christian-Albrechts- Universitat Kicl

Dora Giarnmaresi UI1Cl Antonio Restivo
Universita di Palenno

Wolfgang Tholnas
Institut fiir Inforrnatik

Uuiversitat I{iel

Wir betrachten Bilder als zweidimensionale Felder von Buchstaben in
Rechteckforrn und vergleichen logische Definierbarkeit von Bildsprachen
mit der Beschreibung durch Parkettierungen mit einer endlichen Menge
von Teilbildern, wobei auf jeden Buchstaben ein Zustand gelegt wird.
Als eine natiirliche Erweiterung des Erkennbarkeitsbegriffs von Worten
auf Bilder stellt sich die Parkettierung durch Teilbilder der GroBe 2 x 2

dar. Wir zeigen, daB sich damit genau die Bildsprachen erkennen las­
sen, die durch existentielle monadische Logik zweiter Stufe definierbar
sind. Gleichzeitig wird nachgewiesen, daf Parkettierungen rnit groferen
Teilbildern, bei denen es erlaubt ist, die Anzahl der Vorkornmon der
Teilbilder bis zu einer Schranke festzulegen (" threshold counting"), zu
demselben Erkennbarkeitsbegriff fiihren.

Least Solutions of Equations over N

Helmut Seidl
Fachbereich Informatik

Universitat des Saarlandes

We consider the problem of computing the least solution Xi, i ::= 1, ... .m.,
of a system S of equations Xi == ii, i == 1, ... ,n, over N, i.e., the naturals
(extended by co), where the right hand sides i, are expressions built up
from constants and variables by operations taken from various sets n.
Many compile tirne analyses of programs rely on computations of least
solutions of such systems of equations.

We present efficient algorithms in case 'where {~ .oonsists of

(1) minimum and maximum;

{2) maximum, addition and multiplication;

(3) minimum, addition and multiplication; and

(4) minimum, maximum, addition and multiplication.

The algorithms use multiplications only provided S contains multiplica­
tions. Also, we design polynomial time algorithms without multiplications
which compute the set of all i where Xi == 00. This result is used to de­
cide in polynomial time whether or not the costs of tree automata with
cost functions of a very general form are bounded.



56
57

Zur Anzahl der aktiven Nichtterminale In

kooperierenden Grammatiksystemen

Stefan Skalla
Otto-von-Guericke- Universit.at

Magdeburg

Kooperierende Grammatiksysteme stollen ein formales Modell fur
"blackboard architectures" der kiinstlichen Intelligenz dar, wobei dieses
Tafelmodell irn wesentlichen aus

• mehreren verteilten Wissensressourcen/Experten,

$ der Tafel, die den aktuellen Stand der Losung errthalt.,

e einem Ordner, der die Reihenfolge der Experten im Losungsprozef
Iestlegt ,

besteht. Bei derartigen Systemen von Gramrnatiken entsprechen die ein­
zelnen Grammatiken den Experten, die Satzformen den partiellen Losun­
gen auf der Tafel, die Arbeit des Ordners wird durch Mechanisrnen zur
Steuerung des Ableitungsprozesses modelliert.

Ein Nichtterminal A heiBt akiiu in einer K ornponente Gi , wenn fiir dieses
Nichtterminal .A in dieser Komponente mindestens eine Regel A ~ w
mit w =J A existiert.

Betrachtet werden zunachst die Hierarchien der Sprachfamilien L(rn,[n])

(m - maximale Anzahl der Komponenten, n .- maximalo Anzahl der
aktiven Nichtterminale pro Komponento). Fur Crarnmar.iksystemo ohne
zusatzliche Steuerung im *-, S k-, == k-, 2: k- und i-Modus sowie fur Hy­
bridsysteme, bei denen jede Komponente in ihrern speziellen Modus ar-

beitet, wird gezeigt, daB L(rn-l,[nJ) C £(rn,[n]) und L(rn,[n-lJ) C L(rn,[nJ)'

Weiterhin wurden Systeme mit Steuerung durch Graphen in vcrschiede­
nen Ableitungsll10di und Start-und Stopbedingungen verschiedener Ty­
pen untersucht. Auch fur diese Systerne worden diese hierarchischen Be­
ziehungen nachgewiesen.

AuBerdem ist die Frage nach oberen Schranken interessant , wenn jeweils
nur einer der beschriebenen Parameter in die Betrachtungen einbezo­
gen wird. Hinsichtlich der Anzahl der Komponenten wurden bereits von
CSUIIAJ-VARJU, DASSOW, MITRANA, PAUN und VICOLOV fur verschie­
dene Arten von Grammatiksystemen derartige Schranken bestimmt.

Hinsichtlich der maximalen Anzahl n der aktiven Nichtterminale pro
Komponente wird fur Systeme ohne eine zusatzliche Steuerung im *­
, :S k-; == L Modus bewiesen, daB n == 1 eine solche Schranke dar­
stellt. Jedes beliebige System im t-Modus kann durch ein System mit
hochstens vier aktiven Nichtterminalen pro Komponente simuliert wer­
den. Betrachtet man Systeme im *-, :=:; k-, =:: I-unci i-Modus mit Steue­
rung durch Graphen, so erhalt man ebenfalls eine Schranke von n == 1.

Weiterhin wurden Systeme mit Steuerung durch memories untersucht.
Die Regeln dieser Systeme sind in der Lage, an aIle Komponenten des
Systems bestirnmte Nachrichten zu senden, die von diesen gespeichert
werden, den Speicher der eigenen Komponente auf das Enthaltensein ei­
nes bestimmten checkwords zu testen und vor jedern Zugriff die Satzform
auf das Erfiilltsein von Kontext-Startbedingungen zu iiberprufen.

Von CSUHAJ- VARJU wurde nachgewiesen, daB bei ZuHissigkeit von E­

R>egeln diese Systeme die Menge der rekursiv aufzahlbaren Sprachen er­
zeugen.

Beziiglich der maximalen Anzahl n der aktiven Nichtterminale pro Kom­
ponente wird gezeigt, daB n :S 2 ausreichend ist, wobei diese Aussa­
ge dahingehend verscharft wird , daf sogar nul' zwei Produktionen pro
Komponente geniigen.
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On Syntactic Congruences for w-Ianguages and t.ho
minimization of w-automata

Ludwig Staiger
Lehrstuhl fiir Informatik II Technische Universitat Cottbus

Oded Maler
LGI- IMAG (Campus) Grenoble

It is well-known that the minimization problem for w-auton1ata (A1liller­
automata) is not as simple as the one for automata accepting languages.
It occurs that an w-Ianguage E has more than one minimal automaton
recognizing it (e.g. {a, b}*o'"; see [Mu63] or [St83]). Moreover, this same
example shows that, in contrast to the language case, the automaton
derived frorn the right congruence" rv E does not recognize at all the
w-Ianguage E. So there are several possibilities occurring in the w-case:

A.I The minimal-state automaton A E isomorphic to the right congru­
ence f"V E accepts the w-Ianguage E, and is, therefore, the unique
(up to isomorphism] minimal «z-automaton accepting E.

A.2 There is a unique (up to isomorphism) minimal w-automaton re­
cognizing E which does not coincide with A B .

A.3 There are several minimal w-automata recognizing E. Then neces­
sarily none of them coincides with A E .

In the case of languages W ~ I;* the well-known Kleene-Myhill-Nerode
Theorem states that W is regular iff its right congruence rv1rV, or equi­
valently .its syntactic congruence ~vv are of finite index. Moreover these
relations are the coarsest (right) congruences such that W is representa­
ble as a union of congruence classes, and ('VHf is isomrphic to the minimal
deterministic automaton accepting W ~ ~*.

As pointed out above, in case of w-languages things are more complica­
ted. Though Arnold [Ar85] proved that for regular w-Ianguages E there is

3 Definitions 111ay be found e.g. in [Tv! S9a]
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a unique coarsest congruence relation ~E which recognizes E, up to now
no application of this fact to the minimization problem for w-automata
is given.

Thus, several questions arise in connection with this problem:

B.I. lfthe congruence ~E derived from rvE coincides with Arnold's con­
gruence ~E, that is, ~E.already recognizes the regular w-Ianguage
E, does then the minimal-state automaton A E accept E, and vice
versa, does ~E == ~E hold if A E accepts E?

B.2 Give a characterization of those (regular) w-languages E for which
the relations ~E and ~E coincide, or which are accepted by their
minimal-atate automaton A E .

B.3 Do there exist regular w-languages E which have (including the
choice of the initial state) a unique minimal automaton A f A E

accepting E? (The w-Ianguage (a*bab*)W has exactly two two-state
automata accepting it which differ only in the choice of the initial
state. )

Concerning B.I and B.2 it is shown in [St83] that all regular w-Ianguages
E in the Borel class Fer n Go are accepted by their minimal-state auto­
maton A E , but there are regular w-Ianguages E rt. Fa- n Go which are
also accepted by A E , and in [MS93] it is shown that for the same class
of regular w-languages the relations ~E and r-;» E coincide. (In [MS93]
both results are derived for the whole class Fa- n G s, that is including
w-languages which are not necessarily regular.)

Next we shall give examples that the conditions are likewise independent:

Ex.l E 1 :== {a,bb}*aw is accepted by A E 1 but ~El i- 9E: E 1 ·

Ex.2 For Ez :== {a,b}*aw UcaW the relations c:::'.E2 and ~E2 coincide, but
A E 2 does not accept E2 .

Ex.3 The w-language E 3 :== {o" b}*aw is neither accepted by A E 3 nor do
the relations ~ E s and ~E 3 coincide
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Moreover in [:rvlS93] an alternative notion of recognition of w-languages
by FORes (families of right-congruences) is developed . Using this type of
recognition we give a full characterization of those regular w-Ianguages
E which are accepted by their minimal-state automaton A E .
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Wahl der Fachgruppenleitung

Die Wahl der Leitung der GI--Fachgruppe 0.1.5 wurde am 7.10.1993 im
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thias Bull (Rostock), Gerhard Buntrock (Wiirzburg), Olaf Burkart (Aa­
chen), Jiirgen Dassow (Magdeburg), Volker Diekert (Stuttgart), Henning
Fernau (Karlsruhe), Rudolf Freund (Wien), Markus Holzer (Miinchen),
Matthias Jantzen (Hamburg), I-Ienner Kroger (GieBen), Katja Landskron
(Braunschweig), Klaus-Jorn Lange (Tvlunchen), Helmut Lescow (Kiel),
Anca Muscholl (Stuttgart), Friedrich Otto (Kiel), Holger Petersen (Ham­
burg), Bernd Reichel (Magdeburg), Klaus Reinhardt (Stuttgart), Pe­
ter Rossmanith (Miinchen}, Torsten Rossnick (Magdeburg), Sebastian
Seibert (Kiel), Helmut Seidl (Saarbriicken), Stefan Skalla (lvlagdeburg),
Ludwig Staiger (Aachen), Ralf Stiebe (Magdeburg), Wolfgang Thomas
(I(iel).

Zuni Wahlleiter wurde Herr Sebastian Seibert bestimrnt. Von den 28
abgegebenen Stimmen waren 27 giiltig. Es wurden gewahlt

Jiirgen Dassow (Magdeburg), Volker Diekert (Stuttgart), Klaus-vlorn
Lange (Miinchen), Ludwig Staiger (Aachen), Wolfgang Thomas (Kiel).

Alle Cewahltcn nahrnen die Wahl an. Das Wahlprotokoll wurde verlesen
und genehmigt.

Wal1.1 des Fachgrupperrsprcchers

Die Wahl des Fachgruppensprechers fand ebenfalls am 7.10.1993, in
SchloB Dagstuhl statt. Anwesend waren alle Mitglieder del' neugcwahlten



62

Fachgruppenleitung. Herr Thomas eroffncte die Wahlvcrsammlung. Als
Kandidat fur das Sprechamt wurde J. Dassow, als Kandidat fur das ATIlt
des Stellvertreters K.-J. Lange vorgeschlagen. In offener Wahl wurdcn
.J. Dassow als Sprecher der Fachgruppe und I(.-J. Lange als stellvertre­
tender Sprecher dey Fachgruppe einstirnmig gcwahlt. Beide nahmen die
Wahl an.
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