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Vorwort

Die bisherigen Theorietage ,, Automaten und Formale Sprachen“ fanden in Mag-
deburg (September 1991), Kiel (Oktober 1992), Schlofi Dagstuhl (Oktober 1993)
statt. Im September 1994 wurde die Tradition in der Bildungsstitte des Bay-
rischen Bauernverbandes in Herrsching bei Miinchen fortgesetzt. Es nahmen 32
Teilnehmer aus Deutschland und Osterreich teil. Das wissenschaftliche Programm
bestand aus angemeldeten Beitrdgen der Teilnehmer. Die Kurzfassungen der Bei-
trage sind in diesem Bericht abgedruckt.

Ich danke allen Teilnehmern fiir Ihre interessanten Beitrage und die Bereitschaft
zur wissenschafltichen Diskussion. Ich danke auch der Technischen Universitét
Miinchen fiir ithre Unterstiittzung und allen MitarbeiterInnen der Bildungsstatte
des Bayrischen Bauernverbandes Herrsching fiir ihren Einsatz vor und wéhrend
der Tagung. Ohne ihre organisatorische Hilfe wére das Treffen nicht méglich ge-
wesen. Dem nachsten Theorietag in Gieflen wiinsche ich viel Erfolg.

Ein besonderer Dank gilt Frau Muriel Quenzer und Frau Barbara Thums fiir die
miihevolle Arbeit, diesen Bericht zu erstellen.

Tibingen, im Januar 1995 Markus Holzer
Klaus-Jorn Lange
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Vortragsprogamm

Donnerstag, den 29. September 1994

9:30-9:40 Begriflung

9:40— Dietmar Wétjen, Reguldr kontrollierte k-limitierte TOL-Systeme

Henning Fernau, Programmierte Grammatiken und limitierte L Systeme als
Sprachakzeptoren

Hans Leif, Definierbarkett formaler Sprachen durch nicht-positive Induktion
Martin Kutrib, Fingabeverfahren fir parallele Automaten

11:00-11:20 Kaffeepause

11:20— Walter Vogler, FairnefS und Halbordnungssemantik

Friedrich Otto, Solvability of word equations modulo finite special confluent
string-rewriting systems

Klaus Reinhardt, Vollstindige Sprachen fir Zihlerautomaten
12:20-14:00 Mittagspause

14:00— Rudolf Freund, Some new results on array grammars
Annegret Habel, Collagen-Grammatiken
Ralf Stiebe, Neue Entscheitdbarkeitsresultate fir Kantengrammatiken
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15:00-15:30 Kaffeepause

15:30— Carsten Damm, Nichtuniforme reguldre Sprachen

Christian Herzog, Pushdown automata with bounded nondeterminism and boun-
ded ambiguity

Gundula Niemann, Highlights of Investigations on Weak Growing Context-
Sensitive Grammars

16:30-17:30 Vollversammlung der GI Fachgruppe 0.1.5

Freitag, den 30. September 1994

9:30— Franz Josef Brandenburg, Kontrollsprachen mat freien und links Variablen

Klaus P. Jantke, Graphgrammatik-Konzepte in der Therapieplanung fir kom-
pleze dynamische Systeme

Markus Holzer, Funktionale Probleme fiir reguldre Sprachen

Michael Bertol, Algorithmen zur Normalformberechnung bzgl. Ersetzungssyste-
men auf Co-Graph-Monoiden

11:00-11:20 Kaffeepause

11:20— Dietrich Kuske, Minimale nichtdeterministische Automaten mit Ne-
benldufigkeitsrelationen

Manfred Droste, Erkennbare und aperiodische Sprachen in Nebenldufigkeitsmo-
noiden

Holger Petersen, Die Mdchtigkeit von Zwei- Weg-Ziahlerautomaten auf beschrink-
ten Sprachen

12:20— Mittagspause und Abreise



Uber Algorithmen zur
Normalformberechnung fiir
Ersetzungssysteme auf

Co-Graph-Monoiden

Michael Bertol*
FB IV-Informatik

Institut fiir Informatik
Universitat Stuttgart
Breitwiesenstr. 20-22

70565 Stuttgart

email: bertol@informatik.uni-stuttgart.de

Zusammenfassung

Wir betrachten das Normalformenproblem iiber frei partiell kommuta-
tiven Monoiden beziiglich eines endlichen und verkiirzenden Ersetzungs-
systems. Bis jetzt war uns kein Algorithmus bekannt, der eine irreduzible
Normalform fiir ein gegebenes Element in linearer Zeit berechnet. Es ge-
lang uns eine Klasse von Abhangigkeitsalphabeten zu identifizieren, die
den Entwurf linearer Algorithmen ermdoglichen.

1 Einleitung

Die Theorie der Ersetzungssysteme iiber frei partiell kommutativen Monoiden
(Spurmonoiden) vereinigt kombinatorische Aspekte der Wortersetzungen und
Graphersetzungen. Diese Betrachtung fiihrte zu effizienten Algorithmen zur Spur-
manipulation. Wir untersuchen hier, ob das nicht-uniforme Normalformproblem
(fiir verkiirzende Ersetzungssysteme in linearer Zeit l6sbar ist. Bekannt ist fiir den
freien Fall, dafl der Algorithmus von R. Book lineare Komplexitat besitzt. Ebenso
kann man irreduzible Formen fiir kommutative Monoide (Vektorersetzungssyste-
me) in Linearzeit bestimmen. Man konnte also erwarten, dafl eine grofere Klasse

*Partially supported by the ESPRIT Basic Research Actions No. 6317 ASMICS II.
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von Monoiden existiert, fiir die das betrachtete Problem in linearer Zeit 16sbar
1st.

Wir stellen hier einige Ideen und Konstruktionen bereit, die es erlauben, einen
Linearzeitalgorithmus fiir Cograph-Monoide zu entwerfen.

2 Notationen

Mit ¥ bezeichen wir ein endliches Alphabet; ein Abhdngigkeitsalphabet ist ein Paar
(3, D), wobei D C ¥ x ¥ eine reflexive und symmetrische Abhdngigkeitsrelation
ist. Das Komplement [ = ¥ x X\ D bezeichen wir als Unabhdngigkeitsrelation,
und der Quotient M = M(%, D) = ¥*/{ab = ba | (a,b) € I} bezeichnet das
frei partiell kommutative Monoid oder Spurmonoid. Ein Element ¢ € IM nennen
wir eine Spur. |t| ist die Ldnge der Spur ¢, |t|, die a-Ldnge, fir a € %. Mit
alph(¢t) = {a € ¥ | |t|]a > 1} bezeichnen wir das Alphabet einer Spur. Wir
notieren die Menge {1,...,k} mit [k].

Eine Spur kann als eine partiell geordnete Multimenge betrachtet werden. Sei
w=a...a, € 2*und q; € ¥, fir alle s € [n]. Dann entspricht die geordnete Mul-
timenge (S¢, C¢) der Spur ¢t = [w] € M, mit S; = {a1,...,a,} und Ordnung C;,
die wie folgt definiert ist: a; C; a;, wenn sowohl ¢ < j als auch (a;,a;) € D. Der
Abhéngigkeitsgraph (einer Spur) ist das Hassediagramm dieser Multimenge.

Eine Subspur s einer Spur t ist ein Untergraph des Abhangigkeitsgraphen von
t, in dem alle Pfade, die in s beginnen und enden, vollstandig in s enthalten sind.
Jede Subspur s von ¢ ist ein Faktor, d.h. ¢ = u- s-v. Eine Faktorisierung ist aber
nicht notwendigerweise eineindeutig. Beispielsweise gilt u-s-vv" = wv’- s-v" mit
alph(s) xalph(v') C I. Aber fiir eine Faktorisierung ¢ = u-s-v sind die Spuren u, s
und v eindeutig als Subspuren identifizierbar. Natiirlich kénnen unterschiedliche
Subspuren als Elemente von IM identisch sein.

Beispiel: Im Beispiel finden wir zwei Untergraphen, die Subspuren von ¢ sind,
und die die Spur [ = [acb] reprasentieren. Die Vorkommen sind wieder durch Po-
lygone gekennzeichnet. Das gestrichelte Polygon umrandet einen Untergraphen,
der kein Faktor ist.

t = [acb][a][acd][ca] = a\b %a\b

Wir betrachten hier eine Unterklasse der frei partiell kommutativen Monoi-
de, die Cograph-Monoide. Fiir zwei disjunkte Alphabete %, A definieren wir die
direkte Summe durch

(EvDE) b (AvDA) = (E U AvDE U DA)
und das Komplezprodukt mit
(32,D5) * (A, Da) = (EUA,DsUDAU(E x A)U (A X X)).
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Definition 2.1 (Cograph Monoid) Se: D die kleinste Klasse von Abhdingig-
keitsalphabeten {(%,D) | D C ¥ x %, idg C D, D C D7}, die alle einelemen-
tigen Alphabete ({a},{(a,a)}) enthdlt und die unter direkter Summe und unter
Komplezprodukt abgeschlossen ist. Dann ist M = {M(X) | X € D} die Klasse
der Cograph-Monoide.

Wir nennen die Zusammenhangskomponenten von (X,D) € D die Dekompo-
sition, wenn der Graph (X, D) mehrere Zusammenhangskomponenten besitzt.
Wenn (X, D) zusammenhéngend ist, nennen wir die Menge der Komplemente
der Zusammenhangskomponenten des Komplementgraphs (%, (X x ¥) — D) die
Dekomposition. Damit gilt fiir My = M(X, Dg) und Ma = M(A, Da)

M((2, D) & (A,Da)) = Mg x Ma
M((EvDE) * (AvDA)) = My x MA?
Wobei My, * IMa das iibliche freie Produkt und Mys x IMa das direkte Produkt

1st.

Sei T die Menge der wohlgeformten Terme der Signatur, die alle Buchstaben
a € ¥*, sowie die Funktionssymbole * und x enthalt (¥ und X sind assoziativ
und X zusétzlich kommutativ). Sei M = M(%, D), wir definieren induktiv

h(E,D) : M(E,D) =M —T7T

Ist (X, D) ein einelementiges Alphabet, dann ist h(z p) die Identitat z — .
Andernfalls sei X = {(%;, D;) | ¢ € [k]} die Dekomposition von (%, D).

(1) Ist (¥, D) die direkte Summe @jer)(2i, D;), so definieren wir
h(E,D) M = H M(Ez,Dz) — T
1€[k]

(tl, . ,tk) — X(h(El,Dl)(tl)a . 7h(Ek,Dk)(tk))

(ii) Ist (¥, D) das Komplexprodukt *;cpx)(2;, D;), so definieren wir
h(E,D) M= 'Tk]M(Ei’ Dz) — T
S
tl .t tn — *(h(gil ,Dil)(t1)7 e 7h(2in,D—;n)(tn))7

wobei ¢y - ... - t, die gewohnliche (alternierende) Faktorisierung (1 # t; €
IM(X;,, Dy)), fiir alle 5 € [n] und 45 # 4541, fiir alle j' € [n — 1]) ist.

Wir schreiben kurz & fiir k(s py. Fiir ¢ € M(X, D) nennen wir A(t) den Spurterm.
Ist T'(X, D) das h-Bild hs,py(M(X, D)) C T, dann bildet (T'(%, D),0,1) einen

Monoid, worin die 1 der leere Term ist und Konkatenation o durch

X(lyioty,...,ln0ty) f=g=X%X,m=n
(ll,...lm_l,lmOtl,tg,...,tn) , lm,tl € T(Ez,Dz)

_ f
e N £
I
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definiert ist.

Das bemerkenswerte von Cograph-Monoid-Spuren ist, dafl diese Darstellung
sich rekursiv fortpflanzt und dafl sich durch die Struktur dieser Objekte die Po-
sitionen von Faktoren effizient bestimmen lassen.

Lemma 2.2 Sei {(X%,,D;) | 1 € [k]} die Dekomposition des Abhdngigkeitsalpha-
bets (X, D). Wir bezeichen M, = M(Z;, D,).

(i) Im Falle eines direkten Produktes t,l € [[;cpr) M; gilt
t=u-l-v < Vi€ k] : m(t) = m(uw)m(l)m(v)

wobet m; die Projektion M(X, D) — M, ist.

(1) Im freien Produkt Fall t,l € *;cgM; mitt =ty - ... -ty und =11 -... Iy
qilt

HJE[R] : tj_|_1:l1 VAR tj_|_m_1:lm_1/\
da : ’llllztj_|_1 A dv lmﬁ:tﬂ_m

oder
Jiclk] : leM; A 3jeln]3as : ¢, = ald

t=u-l-v <

&

Die grauen Polygone zeigen einen Faktor, die diagonalen Linien stellen die alter-
nierende Sequenz des freien Produktes dar, und die horizontalen Linien trennen
die einzelen Projektionen im direkten Produkt.

Ein Spurersetzungssystem ist eine endliche Menge von Ersetzungsregeln R C
M(%, D) x M(X, D). Die Derivationsrelation =g ist durch ¢ =% y, mit z =
ulv,y = urv fir ein u,v € M und [ — r € R definiert. Mit =%, bezeichnen wir
den reflexiven und transitiven Abschluss von =%. Wir nennen R verkirzend,
falls |I| > |r| fiir alle ] — r € R gilt. Eine Spur ¢ ist ¢rreduzibel, wenn ¢t € Irr(R) =
{teM|-ds:t =% s}.

Die Darstellung als Term erméglicht die Formulierung eines Algorithmus, der
einen Spurterm bottom-up reduziert. Das fithrt uns zum Hauptresultat.

Theorem 2.3 Sei R € M? ein verkiirzendes Spurersetzungssystem iber einem
Cograph-Monoiden M € M. Weiter sei t € M eine (beliebige) Spur. Dann ist es
in linearer Zeit moglich einen irreduziblen Nachfolger t =% t zu finden.
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Control Languages under the fl-mode of
Rewriting

Franz J. Brandenburg

Universitat Passau
Lehrstuhl fur Informatik
Innstraflie 33
94030 Passau

email: brandenb@informatik.uni-passau.de

We consider context-free grammars with regular control sets and matrix gram-
mars and introduce a new mode of left derivations, called fl-mode for "first and
leftmost” or "free and left variables”. The fl-mode combines the leftmost and the
free mode of rewriting. It is motivated by the equivalence of such grammars with
multitape machines.

All definitions are based on context-free grammars and context-free productions.
For background see the textbooks of Salomaa [Sa] and Dassow and Paun [DP].
A matriz grammar G = (N, T, M, S) combines its productions into matrices m
= (A; = ai,..., A, — a,) such that the productions are applied in that order. A
control word is the string of labels of productions in a derivation. For a context-
free grammar G and a regular set C define the control language generated by G
under C is L(G,C) = {w € T*|S =" w and 7 € C}. If only leftmost derivations
are allowed then let Lj.;+(G,C) = {w € T % |S =™ w is a leftmost derivation and
7w € C } be the left control language of G and C. The classes of control and left
control languages are denoted by L(X, Y) and Lis(X, Y), where X ranges over
all context-free grammars and Y ranges over all regular sets.

Left control languages have been introduced by Ginsburg and Spanier [GS] and
have been studied at depth by Greibach [Grl]. For many classes of grammars X
and languages Y, je+(X, Y) = {h(LNL’) | L = L(G) for G €X, L’ €Y and h is
an erasing homomorphism}. Hence, Li.;:(CFG, REG) = CFL, since the context-
free languages are closed under homomorphism and intersection with regular sets.
Moreover, the class of recursively enumerable sets RE can be characterized as RE

= Lis+(CFG, LINCFL) and RE = Li.;+(REG, DSPACE(log n)). The further can

12
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be sharpened to L. ;(X-LINCFG, LINCFL) = RE, where X-LINCFG is the
class of extended linear context-free grammars. An extended linear context-free
grammar distinguishes ordinary and erasing nonterminals. Accordingly, it has
productions of the form A — uBv, A —+ x and E — A, where A and B are
ordinary nonterminals, x is a string of terminals and u and v consist of terminals
or of erasing nonterminals E which can only be rewritten to the empty word by
E— A

Such grammars generate (only) linear context-free languages, because the erasing
nonterminals can be deleted from G. However, under control sets, the two types
of nonterminals are important and the erasing nonterminals become effective for
the control and selection of proper derivations. An extended linear context-free
grammar is right-nonterminal bounded of degree two, see [Grl].

On the other hand, for arbitrary derivations, the class of control languages
L(CFG, REG) is recursive. This is due to the decidability of the reachability
problem for Petri nets, see [Br, GW].

Definition

A matrix grammar G is in fl-mode, if for every matrix m = (A; — aq,..., A,
— a,) the first production A; — «; must be applied leftmost and the other
productions can be applied freely. "fl” stands for first leftmost. The ”f1”-mode can
be transferred to grammars with control sets by distinguishing some productions,
which must be applied leftmost.

However, this concept is too powerful, since it can be used to simulate two counter
machines.

THEOREM 1

For every recursively enumerable set L there is a matrix grammar (or a context-
free grammar and a regular control set) in fl-mode G such that L = L(G).

The fl-mode becomes effective, if we strictly distinguish free and left nonterminals.
Moreover, the free nonterminals and their productions generate only the empty
word and thus operate as regulated rewriting.

Definition

A grammar G = (N, T, P, S) is an sfl-grammar,if N=J U F with JN F = @,
and S = 5;5; where S; € J and S5;€ F. J contains the left nonterminals and F
the free nonterminals. Accordingly, there are left productions of the form A —
u with A € Jand u € (J UT)* and free productions of the form B — v with B
€ F and v € F*.

Hence, for a free variable B, B =* w and w € T* implies w = A.



¢

14 4. GI Theorietag ,Automaten und Formale Sprachen®

G is an sfl-matriz grammar, if the first production of each matrix is a left pro-
duction, and the other productions are free productions of the form given above.
An sfl-control language L is the language of an sfl-grammar and a regular control
set C.

Standard arguments show that matrix grammars and grammars with regular
control sets are equivalent under the sfl-mode, too.

LEMMA

A language L is generated by a context-free sfl-grammar and a regular control
set C iff L is generated by a sfl matrix grammar.

The Petri net languages PNL play an important role for control languages. Recall
that PNL is the smallest intersection closed full AFL containing the semi-Dyck set
D;’* and is the class of languages accepted by partially blind multicounter ma-
chines, a class investigated by Greibach [Gr2]. If these machines are extended by
an auxiliary pushdown stack, we obtain the class PDPBC. If the auxiliary push-
down stack is one-reversal bounded these machines define the class 1-PDPBC.
It has been proved at several places that PNL does not contain the set of palin-
dromes PAL = {w w | w € {a, b}*}, which is a linear context-free language.

Hence, PDPBC and 1-PDPBC are proper extensions of PNL.

From AFL theory we obtain PDPBC = {h(LN L") | L € CFL, L’ € PNL, and h
is an erasing homomorphism} and 1-PDPBC = {h(L N L") | L € LIN-CFL, LI

€ PNL, and h is an erasing homomorphism}.

Our main results characterizes these classes in a new way.

THEOREM 2

PDPBC = {Ly.;+(G, C) | G is a CFG, C € PNL}
= {Lsu(G, C) | Gis a CFG, C is a regular set}
= {L;u(G, C) | Gis a CFG, C € PNL}

THEOREM 3

1I-PDPBC = {Lics+(G, C) | G is an extended linear CFG, C € PNL}
= {Lsu(G, C) | G is an extended linear CFG, C is a regular set}
= {Lsu(G, C) | G is an extended linear CFG, C }€ PNL}

and this class is recursive.

To the contrary, observe that ordinary linear grammars yield only a homomorphic
replication, i.e.,{L(G, C) | G is a linear CFG, C € PNL} = {L,;u(G, C) | Gisa
linear CFG, C € PNL} = {L | L = hy(w)hy(w®) | w € C, C € PNL, h; and h,

are homomorphisms}, and this class is recursive.
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Nichtuniforme reguliare Sprachen

Carsten Damm Markus Holzer*
FB IV-Informatik Institut fur Informatik
Universitat Trier Technische Universitat Miinchen
54286 Trier Arcisstr. 21, 80290 Miinchen
email: damm®@uni-trier.de email: holzer@informatik.uni-tuebingen.de

Endliche Automaten sind ebenso wie Turing-Maschinen ein typisch uniformes
Berechnungsmodell: fiir jede Eingabe wird der gleiche Algorithmus verwendet.
Demgegentiiber stehen nichtuniforme Berechnungsmodelle, die fiir verschiedene
Eingabeldngen verschiedene Algorithmen verwenden. Typische Vertreter sind Fol-
gen von Schaltkreisen. Dieses Herangehen ist nicht unrealistisch: ein Rechner mit
interner 16 Bit-Arithmetik verwendet intern andere Algorithmen als ein Rechner
mit 32 Bit Arithmetik.

Es ist nicht ohne weiteres moglich, Komplexitdtsklassen zu vergleichen, die
durch nichtuniforme und uniforme Berechnungsmodelle definiert sind, denn nich-
tuniforme Berechnungsmodelle kénnen auch nichtrekursive Sprachen berechnen.
Stattet man aber die uniformen Modelle mit Zusatzmechanismen aus, die ihnen
erlauben, in Abhédngigkeit von der Eingabeliange Algorithmen auszuwéhlen, so
wird ein Vergleich moglich.

Es gibt mehrere Moglichkeiten, diese Zusatzmechanismen zu realisieren. Die
folgende Variante stammt von Karp und Lipton [4] und hat den Vorteil, in ihrer
Formulierung modellunabhéngig zu sein.

Definition 1 Se: S eine Teilmenge von {0,1}* und sei h : N — {0,1}*, wobei N
die Menge der natirlichen Zahlen ist. Mit S : h wird die Menge {z|z#h(|z|) € S}
bezeichnet.

Set V eine Klasse von Sprachen dber {0,1} und F' eine Klasse von Funktionen

von N in {0,1}*, dann wird definiert
VIF={S:h|SeV,heF}.

Als Funktionenklassen kann man beispielsweise poly oder const betrachten, die
aus Funktionen von N in {0, 1}* bestehen, fiir die | f(n)| polynomial bzw. konstant

*Neue Adresse: Wilhelm-Schickhard-Institut fiir Informatik, Eberhard-Karls-Universitat
Tiibingen, Sand 13, 72076 Tiibingen.
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beschrankt ist. Mit dieser Konstruktion kann man zu jeder uniformen Sprach-
klasse ein nichtuniformes Pendant betrachten. Ubertragen auf ein ressourcen-
beschréanktes Berechnungsmodell A bedeutet dies, A erhalt zusammen mit der
Eingabe z der Lange n ein Wort o, = h(n) und Zugehorigkeit zur Sprache hangt
davon ab ob A das gesamte Wort z#«, akzeptiert. Karp und Lipton nannten
dieses Modell ,, Turing machines that take advice — Turing Maschinen, die auf
einen Rat horen®.

Wir untersuchen endliche Automaten mit polynomialen Advices. Die von ih-
nen akzeptierten Sprachen nennen wir nichtuniforme regulare Sprachen, die ent-
sprechende Sprachklasse wird mit mit REG/poly bezeichnet.

Motiviert wurde diese Untersuchung dadurch, daf sich verschiedene Nich-
tuniformitatsmechanismen unterschiedlich auswirken auf die Berechnungskraft
von Modellen mit geringen Ressourcen. Wir werden feststellen, daf§ nichtuni-
forme reguldre Sprachen ,fast reguléare® Sprachen sind, die Berechnungskraft von
endlichen Automaten durch Advices also nicht sehr stark erhéht wird. Verwendet
man allerdings einen anderen Nichtuniformitétsbegriff, so gewinnt man eine iiber-
raschende Charakterisierung einer wichtigen Schaltkreiskomplexitatsklasse ([1]).
Wenn zusatzlich zu der endlichen Kontrolle noch s(n) Speicherplatz benutzt wer-
den darf, so stellt man fest, dal die entsprechenden Komplexitdtsklassen erst
zusammenfallen, sobald s(n) = Q(logn) gilt. Wir sind auf diesen Unterschied ge-
stoen bei der Untersuchung des Komplementabschlufles derartiger Sprachklassen
[2].

Die folgenden Resultate wurden erzielt.
Satz 1 REG/poly = REG/const.

Viel Zusatzinformation hilft erst dann, wenn sie auch genutzt werden kann. End-
liche Automaten kénnen nur sehr wenig Nichtuniformitat nutzen. ! Aus diesem
Ergebnis erhélt man die folgende strukturelle Charakterisierung nichtuniformer
reguldrer Sprachen:

Satz 2 Fine Sprache L C {0,1}* ist nichtuniform reguldr genau dann, wenn sie

LStickweise requldr® ist, dh. wenn es ein k € N, requldre Sprachen Ly, ..., Lok
sowie eine Abbildung c: N — {1,...,2F} gibt, so daf fiir alle n € N gilt:

Ln{o,1}" = Lc(n) n{0,1}".

In diesem Sinne sind nichtuniforme reguldre Sprachen ,fast regular®, Pumping-
Argumente sind aber nicht unmittelbar anwendbar. Zum Beweis von Separierun-
gen sind starkere Hilfsmittel notwendig. Es stellt sich beispielsweise sofort die
Frage, ob ein endlicher Automat dessen Advices hochstens die Lange k haben,
mehr kann, als ein Automat, der k£ 4 1-Bit-Advices nutzen kann. Es gilt:

'Im Vergleich dazu kann ein Pushdown-Automat polynomiale Advices nutzen: Man kann
zeigen CFL/const C CFL/poly.
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Satz 3 REG/0 C REG/1 C REG/2 C...C REG/k C REG/(k+1)C....

Die erste dieser Inklusionen folgt daraus, dal REG/0 = REG gilt, wahrend in
REG/1 bereits nichtrekursive Sprachen liegen, beispielsweise alle unaren Spra-
chen. Die anderen Separierungen konnen mit Hilfsmitteln der Kolmogorov-Kom-
plexitdt bewiesen werden.

Satz 4 {0"1"|n € N} ¢ REG/const.

Auch dieser Satz kann mit einem Kolmogorov-Argument bewiesen werden. Ein
anderer Beweis basiert auf van der Waerden’s Theorem und dem Pumping Lem-
ma. Van der Waerdens’s Theorem ist auch der Schliissel zur Separierung der
gesamten Chomsky-Hierarchie mit konstanter Nichtuniformitat.

Wir haben auflerdem gezeigt, dafl ein weiteres Nichtuniformitatsmodell, das
von Ibarra und Ravikumar [3] eingefithrt wurde, zu der gleichen Klasse nichtuni-
former regularer Sprachen fiithrt, wie der Karp/Lipton-Ansatz.
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Erkennbare und aperiodische Sprachen von Wortern iiber einem endlichen
Alphabet wurden intensiv untersucht. In der Theorie der Traces (Spuren) gab
Ochmanski eine Verallgemeinerung von Kleenes klassischem Satz iiber regulére
Wortmengen, und Guaiana, Restivo und Salemi bewiesen Schiitzenbergers Ko-
inzidenzresultat der aperiodischen und sternfreien Sprachen in freien Monoiden
auch flir Trace-Monoide. Wir geben eine weitere Verallgemeinerung dieser Resul-
tate auf Sprachen in sog. Nebenldufigkeitsmonoiden an.

Spuren bilden ein mathematisches Modell fiir ein paralleles System, in dem
von der Reihenfolge zweier unabhangiger Aktionen abgesehen wird; die Un-
abhangigkeit wird hierbei durch eine bindre Relation auf dem zugrunde liegenden
Alphabet der Aktionen beschrieben. Wir betrachten hier ein allgemeineres Mo-
dell, in dem die Unabhéngigkeit zweier Aktionen auch von dem jeweiligen Zustand
des zugrunde liegenden Systems abhangt. Ein Automat mit Nebenldufigkeitsrela-
tionen ist ein Quadrupel A = (S, E,T,||), in dem S die Menge der Zustande,
E die Menge der Aktionen (Ereignisse), T' C S x E x S die deterministische
Transitionsrelation und || = (||s)ses ein System von bindren Unabhangigkeits-
relationen ||, (s € §) auf E ist. Zwei Berechnungsfolgen (s,a,p)(p,b,r) und
(s,b,9)(g,a,r) werden fiir aquivalent erklart, falls a || b. Dies induziert auf der
Menge BF(A) aller endlichen Berechnungsfolgen von A eine Kongruenz ~, und
der Quotient M(A) = BF(A)/ ~ U {0}, mit Konkatenation als Operation (und
0 als ,Fehlerelement“, um eine iiberall definierte Monoidoperation zu erhalten)
heifit Nebenldufigkeitsmonoid iiber A. Falls A nur einen Zustand hat, erhalten
wir so gerade die Trace—Monoide.

In vorhergehenden Arbeiten haben wir Zusammenhédnge dieser Automaten
mit der Theorie der Bereiche und mit Petri-Netzen mit Kapazitaten (place/
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transition-nets) untersucht. Hier erhalten wir zunéchst eine Charakterisierung
der erkennbaren Sprachen in den Monoiden M(.A), falls A ein endlicher Automat
mit Nebenldufigkeitsrelationen ist: Unter einer geeigneten nétigen Voraussetzung,
dafl die Nebenldufigkeitsrelationen von A lokal voneinander abhédngen, zeigen wir,
daB eine Sprache in M(.A) genau dann erkennbar ist, wenn sie sich aus den end-
lichen Teilsprachen von M(.A) unter Verwendung der Operationen Vereinigung,
Produkt und nebenladufige Iteration konstruieren 1at. Dies verallgemeinert den
Satz von Ochmanski; ist hierbei die Unabhéngigkeitsrelation leer, so reduziert sich
die nebenlaufige Iteration genau zu der klassischen Iteration und wir erhalten den
Satz von Kleene.

In Nebenlaufigkeitsmonoiden sind aperiodische Sprachen sternfrei, jedoch im
allgemeinen nicht umgekehrt; Produkte aperiodischer Sprachen sind i.a. nicht
mehr aperiodisch, sondern nur noch m-periodisch, wobei m = my4 von A
abhangt. Unter einer geeigneten Voraussetzung an A ist jedoch m 4 = 1, so daB
in diesem Fall die aperiodischen und die sternfreien Sprachen von M(.A) wieder
zusammenfallen. Dies verallgemeinert den Satz von Guaiana, Restivo und Salemi,
und ist hier wieder die Unabhéngigkeitsrelation trivial, so folgt der ,klassische®
Satz von Schiitzenberger als Spezialfall.
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Bekanntermaflen gilt fiir die Chomsky-Hierarchie, dafl generierende Typ-
1-Grammatiken genauso beschreibungsmachtig sind wie akzeptierende Typ-i-
Grammatiken, s. z.B. [10]. Interessanterweise gilt diese triviale Aquivalenz fiir
regulierte bzw. eingeschrankt parallele Ersetzungsverfahren i. a. nicht mehr. Die-
ses Phanomen haben wir fiir zahlreiche Grammatiktypen festgestellt, wie unserem
Bericht [1] sowie einigen Zeitschriftenveroffentlichungen [2, 7, 6] zu entnehmen ist.
In diesem Kurzvortrag konzentrieren wir uns auf programmierte Grammatiken
und limitierte L Systeme, jeweils mit kontextfreien Kernregeln.

Entscheidend ist, wie wir die fiir generierende Grammatiken gegebene Definiti-
on eines Ableitungsschrittes auf den akzeptierenden Fall ibertragen. Wir wéhlten
den folgenden Ansatz: Nimm Definition fiir den generierenden Fall und dndere

*Neue Adresse: Wilhelm-Schickhard-Institut fiir Informatik, Eberhard-Karls-Universitat
Tiibingen, Sand 13, 72076 Tiibingen.
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sie moglichst wenig, so daf sie fiir den generierenden und den akzeptierenden
Fall pafit.

Damit erhalten wir triviale Aquivalenzen zwischen akzeptierendem und gene-
rierendem Modus,

o falls bei gesteuerter Ersetzung nur Bedingungen an den Kontext ‘um die
Ersetzungsstelle herum’ gestellt werden (z.B. Random Context) und

e falls reine, vollstandige parallele Ersetzung (L Systeme) betrachtet wird.

Anders verhalt es sich bei den folgenden Beispielen:

Beispiel 1. Eine programmierte Grammatik [8, 11, 10] G ist bestimmt durch ein
Nichtterminalalphabet Vi, ein Terminalalphabet Vr, (Vi = Vy U V), eine end-
liche Menge P von Produktionen sowie das Startsymbol S € V. Produktionen
haben die Form (r : a — S, o(r), ¢(r)), wobei r : a — (B eine mit r markier-
te Kernregel o — B (a,8 € VJ) ist und o(r),¢(r) C Lab(P) Markenmengen
sind (Erfolgs- und MiBerfolgsfelder). Fiir (z,71) und (y,72) aus V& x Lab(P) de-
finieren wir (z,71) = (y,72) gdw. entweder z = z1azs, y = 21082, (r1 : a —
B, o(r1), #(r1)) € P und ry € o(ry) oder z = y, falls die Regel r; : o — 3 einer
Produktion (r; : o — B, o(r1), ¢(r1)) € P nicht anwendbar auf z ist und 7, in
$(r1) liegt. Wie fiblich bezeichne = den reflexiven transitiven Abschluf von =.
Wir definieren

Lgen(G) = {w € V7 [(S,71) = (w,ry) fiir 1,79 € Lab(P)},

Lacc(G) = {w € V3| (w,r1) = (S,7q) fiir 1,79 € Lab(P)}.

Lgen(G) € Lgen(P,CF,ac), gdw. fiir jede Kernregel o — 3 aus G o € Vi
(Kontextfreiheit) gilt. Lacc(G) € Lacc(P,CF,ac), gdw. fiir jede Kernregel a — 3
aus G B € Vy gilt. Gibt es keinen Vorkommenstest in G, d. h. gilt ¢(r) = 0
fir jede Regel » € Lab(P), so schreiben wir genauer Lgen(G) € Lgen(P,CF)
bzw. Lacc(G) € Lacc(P,CF). Fallen Erfolgs- und MiBerfolgsfelder stets zusam-
men, d. h. ¢(r) = o(r) fiir jede Regel r € Lab(P), so schreiben wir statt dessen
Lgen(G) € Lgen(P,CF,ut) bzw. Lacc(G) € Lacc(P,CF,ut). Das Fehlen von A-

Produktionen kennzeichnen wir durch CEF-\ anstelle von CF.

Beispiel 2. Ein 1-limitiertes ET0L-System [12, 3] G ist bestimmt durch ein Nicht-
terminalalphabet Vi, ein Terminalalphabet Vr, (Vo = Vv U V1), eine endliche
Menge P von Tafeln sowie das Startsymbol S € Vy. Eine Tafel ist eine endlich
Menge P, von kontextfreien Produktionen. z = y (fiir z,y € V) gdw. es eine
Tafel P, und Partitionen z = zgoyz1 - anZp, y = zof121 - - - Buz, derart gibt,
daB o, — B, € P, fiir jedes 1 <v < n und a, # o, fiir v # p gilt, und jede linke
Seite z einer Produktion aus P; entweder gleich einem «,, oder nicht enthalten in
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Sub(zg) U Sub(z;) U --- U Sub(z,) ist. Die zugehodrigen Sprachfamilien schreiben
wir Lgen(11ETOL) bzw. Lacc(1IETOL). Wie bei L Systemen kennzeichnen wir

das Fehlen von A-Produktionen durch ein P fiir ‘propagierend’.

Ergebnisse. Die auf den ersten Blick durchaus erstaunlichen Zusammenhange
zwischen programmierter und limitiert-paralleler Ersetzung finden sich auch im
akzeptierenden Fall. In den Fallen, in denen akzeptierender und generierender
Modus gleichmaéchtig sind, ist der Nachweis nicht mehr trivial. Wir wollen hier
aber anmerken, dafl beispielsweise fiir programmierte Grammatiken mit leeren
Miflerfolgsfeldern eine (beinahe) triviale Aquivalenz von akzeptierendem und ge-
nerierenden Modus festgestellt werden kann. Wir listen im folgenden einige Er-
gebnisse auf.

® /:,gen(P,CF - )\) = /:,a,cc(P,CF - )\) C /:,(CS)

® /:,gen(P,CF) = /:,a,CC(P,CF) C /:,(R,EC) C
C Egen(P,CF,ac) = Lacc(P,CF,ac) = L(RE)

L] /:,gen(]_lEPTOL) g /:,gen(P,CF — )\,ut) C /:,gen(P,CF — )\,ac) C /:,(CS) =
Eacc(llEPTOL) == Eacc(P,CF — )\,ut) == Eacc(P,CF — )\, ac)

L] Egen(llETOL) = Egen(P,CF,ut) g
C Lgen(P,CF,ac) = Lacc(1IETOL) = Lacc(P,CF,ut) = Lacc(P,CF,ac)

Offene Frage. Ist die letzte Inklusion echt oder nicht? Wir konnten nur zeigen,
daB es im Falle Lgen(P,CF,ut) = Lgen(P,CF,ac) keinen Algorithmus gibt, der
eine beliebige (P,CF ac)-Grammatik in eine aquivalente (P,CF,ut)-Grammatik
iberfithrt (sonst ware das Leerheitsproblem fiir (P,CF,ac)-Grammatiken ent-

scheidbar).

Hinweis. Wir konnten jlingst zeigen [4], dafl — entgegen einer urspriinglichen
Vermutung — Lgen(11IETOL) unentscheidbare Sprachen enthélt. Es gilt sogar
der folgenden Zusammenhang: Lgen (IIETOL) umfafit genau dann alle aufzéhlba-
ren Sprachen, wenn Lgen (11IETOL) gegen Durchschnitt mit reguldren Sprachen
abgeschlossen ist.

Auflerdem konnten wir noch ergédnzend zeigen, dafl

/:,gen(]_lEPTOL) == /:,gen(P,CF — )\, ut)

gilt [5]. Es gibt zudem weitere Kennzeichnungen dieser Sprachklassen mit Hilfe
anderer Regulationsmechanismen, so wie dies auch schon von Rozenberg und Sa-
lomaa im Bericht [9] angedeutet wird.
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Abstract. We report on some new results obtained in inves-
tigating the generative power of #-context-free two-dimensional ar-
ray productions (i.e. of two-dimensional array productions with the
left hand side consisting of one non-terminal symbol surrounded by
some blank symbols #, but with no restrictions imposed on the right
hand side) in combination with well-known control mechanisms for
regulated rewriting ([2]), i.e. in two-dimensional programmed array
grammars and matrix array grammars as well as ordered array gram-
mars.

1 Introduction

By imposing specific restrictions on two-dimensional array productions regu-
lar, context-free, and monotonic two-dimensional array grammars are obtained.
The corresponding families of two-dimensional array languages form a Chomsky-
hierarchy like in the string case ([1], [7]). Yet these results are obtained with a
very restricted form of context-free two-dimensional array productions, i.e. with
the right hand side being a finite connected pattern of non-blank symbols only.
In the one-dimensional case, these restricted context-free array productions allow
the generation of regular one-dimensional array languages only ([4]).

In this paper we report on some new results obtained for array grammars in
combination with well-known control mechanisms for regulated rewriting ([2]),
i.e. for two-dimensional programmed array grammars and matrix array gram-
mars as well as ordered array grammars. Especially results on the generative
power of #-context-free two-dimensional array productions in combination with
these control mechanisms are stated; more detailed informations and full proofs
can be found in [5].
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In the string case, the additional use of A-rules of the form A — X increases
the generative power of monotonic context-free productions in such a way that
programmed grammars with appearance checking and matrix grammars with ap-
pearance checking using arbitrary context-free productions allow the generation
of any recursively enumerable string language, which is not possible with pro-
grammed grammars without appearance checking respectively matrix grammars
without appearance checking ([2]). In contrast to the string case, the additional
use of blank rules of the form A — # in an even more astonishing way in-
creases the generative power of context-free two-dimensional array productions:
From the results shown in [4] we know that the generative power of matrix ar-
ray grammars without and even with appearance checking using only monotonic
context-free array productions in some sense is rather small, e. g. there are mono-
tonic array languages that cannot be generated by matrix array grammars with
appearance checking using monotonic context-free array productions; yet as it
is proved in [5], even matrix array grammars without appearance checking and
programmed array grammars without appearance checking using #-context-free
two-dimensional array productions can already generate any recursively enumer-
able two-dimensional array language (using other proof techniques, in [3] it could
only be shown that matrix array grammars with appearance checking and pro-
grammed array grammars with appearance checking can generate any recursively
enumerable array language).

2 Definitions

For an alphabet V, by V2t we denote the set of two-dimensional non-empty
finite arrays of symbols in V (patterns obtained by marking a finite number of
unit squares of the plane with symbols in V; as neither the origin nor the axes
of the plane are fixed, each pattern is identified by its marked squares, without
reference to its “position” in the plane). The elements of V2T are called arrays
over V and sets of arrays are called array languages.

Given an array = € V** (for some alphabet V) and a finite pattern o of
symbols in VU{#}, we say that « is a sub-array of z, if we can place @ on z such
that all squares of a marked by symbols in V' coincide with the corresponding
symbols in z and each blank symbol # in a corresponds to a blank symbol # in
z.

An array grammaris a construct G = (N, T, P, S, #), where N, T are disjoint
alphabets, S € N, # is a special (blank) symbol, and P is a finite set of array
productions of the form @ — (3, where «, 3 are finite patterns over N U T of the
same shape. The derivation relation z = y is defined, for z,y € (N U T)**, if
there is a rule &« — § € P such that « is a sub-array of z and y is obtained by
replacing « in = by . The reflexive and transitive closure of = is denoted by
=—*, and the array language generated by G is defined by

L(G) = {z € T*" | § =" z}.
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An array production o — [ in P is said to be monotonic if the non-# symbols in
o are not replaced by # in §; @ — ( in P is called #-context-free if the left-hand
side a consists of one non-terminal symbol surrounded by some blank symbols #;
a — B in P is said to be context-free if, moreover, the right-hand side § consists
of connected non-# symbols only; if & — 8 in P is of one of the following forms,
then it is called regular:

#A—>Ba,A#—>aB,ﬁ—> f, i—> g,A—>a,
A/ BeN,a€eT.

G is called an arbitrary, #-context-free, monotonic, context-free, respectively
reqular array grammar, if every production in P is an arbitrary, #-context-free,
monotonic, context-free, respectively regular array production (we also say that G
respectively the productions in P are of type ENUMA, #—-CFA, MONA,CFA,
and REGA). The corresponding families of array languages shall be denoted by
L(ENUMA), L(# — CFA), LLMONA), L(CFA), and L(REGA).

We now shortly introduce the notions for the specific control mechanisms
we deal with in the sequel, i.e. ordered grammars, programmed grammars, and
matriz grammars ([2]).

An ordered array grammaris a construct Go = (N, T, (P, <), S, #),where Vy,
Vr, P, and S are defined as for an array grammar and < is a partial order relation
on the array productions in P. The derivation relation for G is defined in that
way that an array production p from P is only applicable to an underlying array
v, if no other array production ¢ from P with p < ¢ is applicable to v.

A programmed array grammar (or graph controlled array grammar) with ap-
pearance checking is a construct Gp = (N, T, (R, L;, Ly), S, #), where N, T, S are
as usual and R is a finite set of rules r of the form ({(r) : p(I(r)), o({(r)), ¢({(r))),
where [(r) € Lab(Gp), Lab(Gp) being a set of labels associated (in a one-to-
one manner) to the rules r in R, p(I(r)) is an array production over N U T
o(l(r)) C Lab(Gp) is the success field of the rule r, and ¢(l(r)) is the failure field
of the rule r; L, C Lab(Gp) is the set of initial labels, and Ly C Lab(Gp) is the
set of final labels. For » = (I(r) : p(I(r)),a(l(r)), ¢(I(r))) and v,w € (N U T)**
we define (v,[(r)) Fg,p (w, k) if and only if

e either p(I(r)) is applicable to v, the result of the application of the array

production p({(r)) to v is w, and k € o(I(r)),

e or p({(r)) is not applicable to v, w = v, and k € p(I(r)).

The array language generated by Gp is
L(Gp) ={w € T* | (S,1) Fap (w1,l1) Fgp - (Wi, lk), B> 1, w; € (NUT)**
and [; € Lab(Gp) for 1 <3<k, wy=w, 1 € L;, Iy € Ls}.
If the failure fields ¢({(r)) are empty for all » € R, then Gp is called a
programmed grammar without appearance checking.
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A matriz array grammar is a construct Gpr = (N, T,(M, F),S,#), where
N,T,S are as usual and M is a finite set of matrices, M = {m; |1 <1 <n},
where the matrices m; are sequences of the form m; = (m;1,...,min,), 7 > 1,
1 <:<mn,and them,;;, 1 <j<mn; 1 <1 <n,are array productions over N UT,
and F is a subset of Uic;cn 1<5<n, {mi;}. For m; = (m;1,...,min,,) and v,w €
(N UT)*" we define v ,,, w if and only if there are wg, wy, ..., w,, € (N UT)?*
such that wy = v, w,, = w, and for each 7,1 <7 < n;,

e either w; is the result of the application of m; ; to w;_q,

e or m,;; is not applicable to w;_1, w; = w;_1, and m; ; € F.

The language generated by Gy is

L(Gy)={weT**| S Py, Wi Fmg, we = w, wj € (N UT)** and
mg, € M for 1 < 5 < kj}.

If F = () then Gy is called a matriz array grammar without appearance checking.

An ordered array grammar, a programmed array grammar, respectively a
matrix array grammar is said to be of type ENUMA, #—-CFA, MONA, CFA,
respectively REGA, if every array production appearing in this grammar is of
the corresponding type. For

X € {ENUMA,# — CFA,MONA,CFA,REGA}

> O(X), Pul(X), Mao(X), P(X), M(X)

we denote the array languages generated by ordered array grammars, programmed
array grammars with appearance checking, matrix array grammars with appear-
ance checking, programmed array grammars without appearance checking, re-
spectively matrix array grammars without appearance checking of type X.

3 Results

Detailed proofs of most of the results stated in this section can be found in [5].
Theorem 1. (Chomsky-hierarchy of two-dimensional array languages)
L(REGA) 3 L(CFA) 3 L(MONA) § L(ENUMA) and
L(REGA) ; L(CFA) ; L(# - CFA) ; L(ENUMA).
Example 1. The set of solid squares over the one-letter alphabet {a} is a
regular array language ([8]).

Whereas in the string case the control mechanism of an ordering on the pro-
ductions does not increase the generative power of regular grammars, there are
regular ordered array grammars generating array languages that cannot even be
generated by (#-)context-free array grammars.
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Example 2. According to [8], the set Ry of hollow rectangles of thickness
one over the one-letter alphabet {a} cannot be generated by a context-free array
grammar, but Ry € O(REGA). For the generation of the set Sg of hollow squares
(compare with lemma 1 in [6]) regular array productions are not sufficient, but

Sgc M, (CFA)

Lemma 1. For all X,Y € {REGA,CFA,# — CFA MONA, ENUMA}
with X CY as well as for all U € {P, P,e, M, M,., 0}, U(X)CU(Y).

Lemma 2. For every X € {REGA,CFA,# - CFA MONA ENUMA},
5(X) € P(X) € Po(X), L(X) € M(X) € My(X), L(X) C O(X),
M(X) € P(X), Mue(X) € Pu(X), O(X) C Myu(X).

Whereas matrix array grammars without and even with appearance checking
using context-free array productions only cannot even generate all monotonic ar-
ray languages (which follows from the results proved in [4]), the results proved in
[5] show that matrix array grammars without appearance checking, programmed
array grammars without appearance checking, and ordered array grammars using
#-context-free array productions can already generate any recursively enumer-
able array language (which contradicts the results obtained in the string case):

Theorem 2. X(#—-CFA)=Y(ENUMA)forevery X € {P, Pye, M, M,., O}
and every Y € {L, P, P,., M, M,.,O}.

The main idea used in the simulations of the proof of theorem 2 is the fol-
lowing: By using only context-free array productions suitable working areas, i.e.
specific squares like that depicted in Figure 1 (also compare with Example 1) can
be generated (at the beginning of a simulation, the start symbol S is surrounded
by symbols B, the symbols E seperate the working area against the blank symbols
around the square, and the symbol H stands for the symbols controlling the sim-
ulation). In such a working area the blank symbol # is represented by the symbol
B; hence a non-context-free array production like AD — XY, with A, D, X|Y
being non-terminal symbols, can be simulated by the sequence of #-context-free
array productions D — # and A# — XY

Sl Ne Mol Rl
o o I Wt
o o I Wt
T ws
o o I Wt
o o I Wt
Sl He NNl

Figure 1. Example for an initial working area.
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4 Conclusion and open problems

The main results reported in this paper (see [5] for the detailed proofs) are based
on the construction of suitable working areas, i.e. specific squares (see Fig-
ure 1) that can be generated by using context-free two-dimensional array pro-
ductions only. Constructing suitable working areas for the one-dimensional case
is a straight-forward exercise, so the proofs of these results can immediately be
adapted for the one-dimensional case. Yet if these results should also be proved
for higher dimensions (i.e. for n > 3) by using the same proof techniques, then the
construction of suitable working areas (i.e. specific n-dimensional hyper-cubes)
by using n-dimensional context-free array productions only or at least by us-
ing n-dimensional (#-)context-free matrix array grammars without appearance
checking respectively n-dimensional (#-)context-free programmed array gram-
mars without appearance checking remains as a non-trivial task for future re-
search. Yet another proof technique allows the generation of the desired working
areas by ordered array grammars for arbitrary n.
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1 Introduction

The generation and recognition of artificial pictures and patterns are challeng-
ing tasks in computer science and other applied areas. In the literature, one
encounters quite a variety of syntactic approaches where classes of patterns are
described by grammars. Among these approaches are chain-code grammars and
collage grammars. Chain-code grammars, as introduced in [MRW82], are based
on string grammars over the alphabet {u,d,l,r 1, ]} and provide devices for the
generation of picture languages by interpreting the symbols w,d,l,r of a string
as commands for drawing a unit line segment in the direction up, down, left,
and right, respectively, and the symbols 1, ] for lifting the pen up and down.
Collage grammars, as introduced in [HK91, HKT93], are based on hyperedge re-
placement in a geometric environment and provide context-free syntactic devices
for the generation of picture languages by joining the parts (sets of points) of a
collage.

In this paper, we relate context-free chain-code grammars and collage gram-
mars and show that the two syntactic devices for the generation of picture lan-
guages are incomparable. Restricting to regular chain-code grammars and a
suitable type of regular collage grammars, the approaches become comparable.
As a consequnce, all undecidability results known for regular chain-code picture
languages can be carried over to regular collage languages. In particular, it can
be shown that it is undecidable whether or not the language of a regular collage

*Neu Adresse: Universitat Hildesheim, Institut fur Informatik, Marienburger Platz 22,
31141 Hildesheim.
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grammar contains only (a) pictures with holes, (b) disconnected pictures, or (¢)
connected patterns.
A long version of the paper is given in Dassow, Habel, and Taubenberger

[DHT95].

2 Chain-Code Picture Languages

A picture in the sense of [MRWS82] consists of a finite set of unit lines in the
Euclidean space considered as a square grid. A word over the alphabet {u,d, [, r, 1
, 4} is a picture description in the sense that it represents a traversal of a picture
where the interpretation of the symbols w, d, [, 7,1, ]. A set of picture descriptions
forms a picture description language. The interpretation of the words in the
picture description language yields a set of pictures, a so-called chain-code picture
language.

Assumption 2.1 Let Z? denote the two-dimensional Euclidean space with in-
teger coordinates. For z = (z,y) € Z2%, u(z) = (z,y + 1), d(2) = (z,y — 1),
[(2) = (z — 1,y), and r(z) = (z + 1,y). The neighbourhood of z is defined as
N(2) = {u(2),d(2),l(2),7(2)}. For z € Z?* and 2’ € N(z), (2,2') denotes the

(undirected) unit line connecting z and 2'.

Definition 2.2 (picture description words, grammars, and languages)

A picture is a finite set of unit lines in the grid Z2%. A drawn picture is a
triple @ = (P, z,s) where P is a picture, z € Z? is a point, and s € {1, |} gives
the state pen-up or pen-down.

Let 7 = {u,d,l,r,1,]l}. Every word in #n* is called a picture description
or a m-word, every language over 7 is called a picture description language or
a m-language, and every Chomsky-grammar generating a w-language is called a
picture description grammar or a W-¢rammar.

The drawn picture described by a m-word w, denoted by dpic(w), is defined
inductively as follows: If w = A, then dpic(w) = (0, (0,0),]). If w = vb for some
v €7* b€ wand dpic(v) = (P, z,s), then

(PU (b))} b(2), 1) if s =] and be {u,d,,r}
. _J (Pb(2),7) if s=7 and b € {u,d,[,r}
deC(w) B (P7 Z, ) if b :i
(P, z,71) if b =1
The chain-code picture described by a m-word w, denoted by pic(w), is the
picture P underlying the drawn picture dpic(w) = (P,z,s). The chain-code
picture language described by a 7-language L, denoted by pic(L), is defined by
pic(L) = {pic(w)w € L}.
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A picture language B is called regular (context-free, etc.) if B = pic(L(G))
for some regular (context-free, etc.) m-grammar G. The class of all regular and
context-free picture languages is denoted by B(REG) and B(CF), respectively.

3 Collage Grammars

A collage consists of a set of parts being geometric objects, and a sequence of
so-called pin-points. To allow the generation of sets of collages, a collage can
be decorated by hyperedges. A hyperedge has a label and an ordered finite set
of tentacles, each of which is attached to a point. The hyperedges in decorated
collages serve as place holders for (decorated) collages. A hyperedge may be
replaced by a decorated collage, if there exists a transformation ¢ from a given
set of admissible transformations which maps each pin-point to the corresponding
attachment point of the hyperedge. In this case, the result of the replacement
is the decorated collage obtained from the original collage by removal of the
hyperedge and addition of the transformed image of the replacing collage.

Assumption 3.1 Let /R? denote the Euclidean space of dimension 2. Moreover,
let TRANS be an arbitrary, but fixed set of affine transformations #:1R? — IR?.

Definition 3.2 (decorated collages, collage grammars and languages)

A collage in IR? is a pair (PART,pin) where PART is a finite set of parts,
each part being a set of points in IR?, and pin € (IR?)* is a sequence of pairwise
distinct pin-points. Given a set LAB of labels, a (hyperedge-) decorated collage in
IR? over LAB is a system C = (PART, EDGE, att,lab, pin), where (PART, pin)
is a collage in R?, EDGE is a finite set of hyperedges, and att: EDGE — (IR?)*
and lab: EDGE — LAB are mappings, assigning a sequence of pairwise distinct
attachment-points as well as a labeling to each hyperedge. A decorated collage
with empty set of hyperedges and empty mappings att and lab may be seen as
a collage. The class of all collages is denoted by C. The class of all decorated
collages over LAB is denoted by C(LAB).

A (context-free) production over LAB is of the form A — R where A is a
symbol in LAB and R is a decorated collage over LAB. The application of a
production A — R to a decorated collage C' proceeds in three steps: (1) Choose
a hyperedge e with label A and a transformation ¢ from TRANS which maps
the pin-points of R to the attachment points of e, (2) remove e from C, yielding
C — {e}, and (3) add the transformed image ¢(R) to the remainder, yielding the
decorated collage C' = C — {e} + ¢(R).

We write C' = ("' and say C' is directly derived from C, if C' can be obtained
from C by the application of a production. We write C —>* (', and say (' is
derivable from C, if C' = C' or there is some finite sequence of decorated collages
Co,C1,...,Cr with Cy = C and O} = C' such that for all ¢, C;y; is directly
derived from C;. (Thus =* is the reflexive and transitive closure of =)
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A (context-free) collage grammar is a system CG = (LAB, PROD,START)
where LAB is a finite set of labels, PROD is a finite set of productions over LAB,
and START is a decorated collage over LAB, called the aziom. The collage
language generated by C'G, L(CQ) for short, consists of all collages which can be
derived from START by applying productions of PROD.

A collage grammar CG = (LAB, PROD,START) is regular if START is a
decorated collage with one hyperedge and empty pin-point sequence, and the
right-hand side of each production contains at most one hyperedge.

A collage language L is called regular (contezt-free) if there is a regular
(context-free) collage grammar CG such that L = L(CG). The class of all
regular and context-free collage languages is denoted by L(REG) and L(CF),

respectively.

4 Comparison

A picture in the sense of [MRW82] may be seen as a collage in IR?> where each
part is a unit line and the sequence of pin-points is empty. Vice versa, there are
collages in IR? consisting of unit lines as well as other types of parts, such as
triangles, circuits, etc. Therefore the following lemma is obvious.

Lemma 4.1 There is a context-free collage language L such that L ¢ B(C'F).
Lemma 4.2 There is a context-free w-language L such that pic(L) & L(CF).

Assumption 4.3 In the following, we restrict the set of admissible transforma-
tions to the group of all translations generated by the basis translations ¢,, t4, ;, ¢,
R? — IR? given by tu(z,y) = (z,y +1), ta(z,y) = (z,y — 1), tiz,y) = (z - 1,y),
and t.(z,y) = (z + 1,y) (for (z,y) € R?).

Definition 4.4 (decorated pictures, picture grammars and languages)

A decorated picture is a decorated collage ¢ = (PART, EDGE, att,lab, pin)
in which all parts in PART are unit lines in the grid, all hyperedges in EDGE are
attached to points in Z?, i.e. att(e) € (Z*)* for e € EDGE, and pin € (Z*)*.

A picture grammar is a collage grammar CG = (LAB, PROD,START) in
which START and the right-hand sides of the productions in PROD are decorated
pictures. A picture language L is called regular (context-free) if there is a regular
(context-free) picture grammar C'G such that L = L(CG).

Theorem 4.5 For every regular w-grammar G, there is a regular picture gram-

mar CG such that pic(L(G)) = L(CG).

Theorem 4.6 For every regular picture grammar CG, there s a reqular m-

grammar G such that pic(L(G)) = L(CG).
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5 Undecidability

Pictures in the sense of definition 2.2 may be considered as undirected graphs,
where the the set of nodes is given by the set of points of Z? belonging to
the picture, and the set of edges is given by the set of unit lines of the picture.
Therefore, we may ask whether or not the graph graph(P) of a picture P satisfies
a suitable graph property PROP or not.

Theorem 5.1 [t is undecidable whether or not a reqular picture language con-
tains (a) a stimple curve, (b) a closed simple curve, (¢) an Eulerian picture, (d)
an Eulerian cycle, (e) a tree, (f) a regular picture, (g) a Hamiltonian picture,
(h) a Hamiltonian cycle, (i) a picture unit-line-colourable by three colours, (j) a
2-connected picture.

A picture P is connected if the set pattern(P) of all points of unit lines is
connected, i.e., if each two points z,y € pattern(P) are connected by a continous
line L C pattern(P). If P is not connected, it is said to be disconnected. More-
over, a picture P is said to possess a hole, if there exist paths in pattern(P) that
are not continously deformable into each other.

Theorem 5.2 [t is undecidable whether or not a reqular picture language con-
tains only (a) disconnected pictures or (b) connected pictures.

Theorem 5.3 [t is undecidable whether or not a reqular picture language con-
tains a picture without holes.

Remark In this section, it is shown that it is undecidable whether or not the
language of a regular picture grammar contains only (a) disconnected pictures or
(b) connected pictures. In Drewes, Kreowski [DK95], for fairly different classes
of collage grammars (linear, pin-bounded, non-overlapping collage grammars and
compact, pin-bounded, non-overlapping collage grammars, respectively) corre-
sponding undecidability results are proved. Due to the non-comparability of the
selected grammar classes, those results are not comparable to the results given
in this paper.
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The concepts of ambiguity and nondeterminism play a fundamental role in
automata theory, and there are some famous open problems regarding nonde-
terminism, for example the P versus NP or the DLBA versus NLBA problem.
For the pushdown automata (PDA) model, many questions concerning ambigu-
ity and nondeterminism already have been answered, but some problems worth
addressing still remain. Forbidding ambiguity or nondeterminism in PDA’s has
advantages for some applications of PDA’s, for example for the syntax checking
of programming languages. On the other hand, this restriction has the disadvan-
tage that not every context-free language can be described by an unambiguous or
deterministic PDA. Second, this restriction may change complexity, that is, for
some languages the minimal ambiguous or nondeterministic automaton is much
smaller than the minimal unambiguous or deterministic one.

We want to examine the situation between completely forbidding ambiguity
or nondeterminism and allowing an arbitrary amount of ambiguity or of nonde-
terminism. Therefore, we introduce measures for the amount of ambiguity and of
nondeterminism in PDA’s. In particular, we are interested in PDA’s where this
amount is finite. We then examine the corresponding classes of languages and
the savings in complexity obtained.

Measuring the amount of ambiguity in context-free grammars (CFG) by the
supremum of the number of leftmost derivations of words is well known. By
counting accepting computations instead of leftmost derivations, this measure is
easily transferred to PDA’s in such a way that CFG’s and PDA’s, both with an
amount of ambiguity bounded by the same finite constant, describe the same
class of languages.

37
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There also are several measures for the amount of nondeterminism in a PDA,
for example the so called “minmax”-measure by Salomaa and Yu from [SY93].
The minmax-measure of an input word is the minimal number of nondetermin-
istic steps necessary to accept this word. The minmax-measure of a PDA is the
supremum of the minmax-measures of all words accepted by this PDA. Salomaa
and Yu show that PDA’s with minmax-measure zero describe exactly the class
of DCFL’s, PDA’s with minmax-measure one or equivalently with finite mea-
sure describe finite unions of DCFL’s, and PDA’s with infinite measure describe
general CFL’s.

We introduce a new measure called the branching of a PDA, which is similar
to the minmax-measure, but also considers the multiplicities of the nondetermin-
istic steps counted in the minmax-measure. Contrary to the two levels in the
hierarchy of classes of languages accepted by PDA’s with finite minmax-measure,
our measure will yield an infinite hierarchy. The branching of a PDA is the
analogon of a corresponding measure for finite automata by Goldstine, Kintala
and Wotschke from [GKW90]. The branching of a computation is the product of
the multiplicities of all the branchings of single moves in this computation. The
branching of a word is the minimum of branchings of accepting computations on
this word. The branching of a PDA is the supremum of the branchings of all
words accepted by this PDA.

We then prove that PDA’s with branching k describe exactly the union of k
DCFL’s and that PDA’s with infinite branching describe general CFL’s. This
means that, regarding the class of describable languages, it is equivalent whether
the nondeterminism in a PDA with branching & is distributed over its compu-
tations in any way or the nondeterminism consists of simply choosing one of
k DPDA’s. This is one reason why we consider the branching a more natural
measure than the minmax-measure, if the amount of nondeterminism is finite.
Another reason why we chose this measure is that the branching of a PDA reflects
the amount of parallelism needed for a real-time simulation of this PDA, that is,
the number of copies that have to be created during a simulation.

Moreover, we show that the classes of languages accepted by PDA’s with
ambiguity or branching bounded by finite constants form an infinite hierarchy.
This is done by exhibiting languages for all k, k" with & < k' that can be accepted
by a PDA with ambiguity & and branching &’ but by no PDA with ambiguity less
than k& or branching less than k’. We call these languages inherently ambiguous
of degree k and inherently nondeterministic of degree k'.

Finally, we study the savings in complexity that can be achieved by describ-
ing the same language by PDA’s with different amounts of ambiguity and non-
determinism. We will show that it sometimes might be preferable to use more
ambiguity or more nondeterminism in the description of a given language than
necessary because then the description can be much smaller.

Schmidt and Szymanski showed in [SS77] that (ambiguous) PDA’s can achieve
arbitrarily large savings over unambiguous PDA’s, that is, for every recursive
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function there is language such that the difference between the size of the smallest
ambiguous PDA for this language and the size of the smallest unambiguous PDA
is not bounded by this function. We then say that the tradeoft from ambiguous
PDA’s to unambiguous PDA’s is nonrecursive. In addition to this result, it was
shown by Borchhardt in [Bo92] that for all finite k, the tradeoff from CFG’s with
ambiguity k& to CFG’s with ambiguity less than & is nonrecursive. We show that
this tradeoff still is nonrecursive, if CFG is replaced by PDA. We also know from
Valiant, [Va76] that the tradeoff from unambiguous (nondeterministic) PDA’s to
deterministic PDA’s is nonrecursive. We prove for all finite k& that the tradeoff
from unambiguous PDA’s with branching & to PDA’s with branching less than
k 1s nonrecursive, too. On the other hand, we prove that the the tradeoft from
PDA’s with branching & to those with branching k and ambiguity k is at most
exponential, that is, the size of the minimal PDA with branching k and ambiguity
k is at most exponential in the size of the minimal PDA with branching k.
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During the past several years, the topic of ”‘counting”’ has appeared in many
different settings in complexity and formal language theory. For example, Alvarez
and Jenner [1] studied the following counting problems:

1. The census function:

o Given a finite automaton A and 17, how many words w up to length
n are accepted by A?

2. The ranking function:

e Given a finite automaton A and a word w, how many words lexico-
graphically smaller than or equal to w are accepted by A?

3. The maximal word function:

o Given a finite automaton A and a word w, what is the lexicographically
greatest word smaller or equal to w accepted by A?

If the regular languages are coded by deterministic and nondeterministic fi-
nite automata the above problems are complete for logarithmic space-bounded
counting classes, like #L, span-L, and opt-L [1].

It is well-known, that the complexity of a problem heavily relies on the cod-
ing. We show that the above problems become complete for polynomially time-
bounded counting classes like #P and opt-P, if the regular language is coded
by an alternating finite automaton [2]. In addition we study two other counting
problems, which were in investigated by Alvarez and Jenner [1], and show #P-
and opt-P-completeness.

*Neue Adresse: Wilhelm-Schickhard-Institut fur Informatik, Eberhard-Karls-Universitat
Tubingen, Sand 13, 72076 Tibingen.
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Mit dem wachsenden Niveau der Produktivkrafte steigt auch der Komple-
xitatsgrad der technischen Prozesse, die vom Menschen beherrscht werden miissen.
Die wettbewerblichen Bedingungen fithren dariiber hinaus dazu, technische An-
lagen noch starker als bisher an ihre Leistungsgrenzen heranzufahren. Im Fal-
le von Stérungen wird der Druck gréfler, mit minimalen Verlusten in kiirzester
Zeit wieder ein Normalregime zu erreichen. Dadurch werden Menschen als Be-
diener komplexer dynamischer Systeme immer 6fter in Entscheidungssituationen
gebracht, die sie iiberfordern.

Die Notwendigkeit einer zunehmenden Computerunterstiitzung fiir die Uber-
wachung und Steuerung komplexer dynamischer Prozesse ist offensichtlich.

Wahrend computergestiitzte Diagnose von Stérungen ein schon intensiv be-
arbeitetes Forschungs- und Anwendungsgebiet ist, steht die automatische Gene-
rierung von Planen zur Behebung von Stérungen noch weitestgehend am Anfang.
Sie ist untrennbar mit anderen Problemen der Wissensverarbeitung wie etwa der
Diagnose oder der Simulation verbunden.
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Planung ist ein zentrales Gebiet der Kiinstlichen Intelligenz, aber Therapie-
planung fiir komplexe dynamische Prozesse mit harten Echtzeitanforderungen
und der Notwendigkeit simultaner Aktionen wird kaum beherrscht. In einer be-
merkenswert grolen Zahl von Arbeiten zur Planung ist nicht einmal ein forma-
lisiertes Plankonzept vorhanden. In solchen Arbeiten ist es dann natiirlich auch
nicht moéglich, genauer darauf einzugehen, ob etwa nicht nur die Nebenlaufigkeit,
sondern sogar die Gleichzeitigkeit bestimmter Aktionen gefordert ist und wie dies
realisiert wird.

Im vorliegenden Ansatz wurde ein auf graphentheoretischen Begriffen aufbau-
ender Planbegriff entwickelt, einem Planer zugrunde gelegt, implementiert und
erfolgreich getestet. Die Implementierungen liegen sowohl in Lisp (Allegro Com-
mon Lisp) als auch in Prolog (Quintus Prolog) unter Unix auf Sun Workstations
VOr.

Es liegen bereits umfangreiche Beschreibungen des Ansatzes und der Ergebnis-
se vor. Eine besonders detaillierte Darstellung der Besonderheiten der Doméne,
die die Spezifik des gewdhlten Ansatzes begriinden, findet man in [AJ94c|. Es
wird dort insbesondere herausgearbeitet, warum STRIPS-artige Planungsansétze
(vgl. [FN71]) nicht in Betracht kommen. Einige vergleichende Fragestellungen zu
Crundbegriffen der Planung findet man in [AJ94a]. Als ein Uberblick iiber Pla-
nungsansatze, der eine Einordnung der vorliegenden Herangehensweise zumindest
teilweise unterstiitzt, ist [Her93] zu empfehlen. Die logischen Grundlagen sind
ausfiihrlich in [Arn94] dargelegt worden, insbes. die temporallogischen Aspekte.
Zur Einordnung der Arbeiten ist [SM88] zu empfehlen. Unter dem speziellen Ge-
sichtspunkt der Programmsynthese und des induktiven Lernens ist [AJ94b] die
geeignetste Darstellung. Zur Einordnung in das induktive Lernen ist [AS83] nach
wie vor eine herausragende Quelle. Schliellich sei darauf verwiesen, dafl eine er-
ste Erérterung der graphentheoretischen Sicht des vorliegenden Planungsansatzes
in [AJ94d]| vorgenommen wurde. Wegen der im vorliegenden Beitrag aus Platz-
grinden fehlenden syntaktischen Details mufl auf [AJ94c] bzw. [AJ94d] verwiesen
werden.

Im Zentrum der Darstellung liegen die entwickelten graphentheoretischen Plan-
konzepte und ihre Anwendung fiir die Generierung von Therapieplédnen. Fiir prak-
tische Belange sind die theoretisch begriindeten Eigenschaften der Sprache aller
erzeugbaren Plane interessant. Auf der Basis gerichteter, zyklenfreier Graphen
werden hierarchisch strukturierte Graphen konstruiert. Im Unterschied zu bishe-
rigen Konzepten wie Pin-Graphen ist unser Substitutionskonzept einfacher, dafiir
gibt es aber i.allg. alternative Ersetzungen, die nach Praferenzen geordnet sind.

Es werden die folgenden Begriffe (vgl. [AJ94c], [AJ94d]) zugrundegelegt:
Definition 1

Eine hierarchisch strukturierte Familie von Plinen F = {Gi,...,G} ist eine



44 4. GI Theorietag ,Automaten und Formale Sprachen*

endliche Menge von Pin—Graphen G; = [V;, E;, P™, P* C;, sub;] (1 = 1...k) so
daf fiir alle s € {1,...,k} gilt:

1. G! =[V;, E;] ist ein endlicher, gerichteter, zyklenfreier Graph mit den Knoten-
und Kantenmengen V; bzw. E;.

2. P!™ U P sind definiert durch

(a) PP ={v |veV, A-~FueV;((u,v) € E;)}
(b) PP ={v |veV, A=TFueV,((v,u) € E;)}

3. Die Knoten in C; C V; heiflen Komplexknoten.

Graphen §; fiir welche Komplexknoten in (; eingesetzt werden diirfen. O

Uber den Substitutionsbegriff zur Expansion von sogen. Komplexknoten ent-
steht ein Ableitungs- bzw. Grammatik-Konzept. Plane G sind Normalformen bzg].
dieses Ableitungskonzepts bzw. Elemente der jeweiligen formalen Sprache £(F).
Eine hierarchisch strukturierte Familie von Graphen F definiert eine formale
Sprache L(F), die iber dem zugrundeliegenden Therapiewissen alle potentiell
moglichen Plédne enthélt.

Definition 2

Fiir jede hierarchisch strukturierte Familie von Planen F existiert eine Halbord-
nung <z auf {Gi,...,Gk}, die angibt, welche Graphen entsprechend {sub; };—1. &
ineinander eingesetzt werden diirfen.

gi jj: gj gdW dc € Cz (] € subi(c) )
Die transitive Hiille von <z heif}t j}. O
Um disjunkte Vereinigungen bilden zu kénnen, werden Knoten d eines Gra-
phen G; bei Substitution fiir einen Knoten ¢ in c.d umbenannt. Diese Notation
wird auf Mengen elementweise fortgesetzt, d.h. z.Y = {z.y |y € Y}.
Definition 3

Fiir jede hierarchisch strukturierte Familie von Planen F = {Gi,...,Gx}, jeden
Graphen G, € F, jeden Komplexknoten ¢ € C;, und jeden Index eines einsetzba-
ren Graphen j € sub;(c) wird definiert:

Die Substitution von G; in G, fir ¢ € C; liefert einen Pin—Graphen G;[c < G,
der Struktur [V, E, P, P°¥ (', sub], der wie folgt definiert wird:

L. V=(Vi\{c}) UcV
2. ¢cE = {cd|deE}

3. E=((BiUcE) \ (Vix{ctU{c} xV)) U
(({v | (v,c) € E;} x c.P;") U (c.Pf“t x {v | (c,v) € E;}))
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4. (a) P" =P \{c} U c.P" falls c € Pi™
(b) P = P falls c & P
5. (a) P = P\ {c} U c.P?™ falls c € P
(b) Pewt = povt falls c ¢ Pfv

6. C=(C;\{c})UecC;
7. sub = sub; o\ (e} U c.sub; O

Diese Begriftsbildung wird auf beliebige Graphen G der entsprechenden Struk-
tur fortgesetzt, so da im allgemeinen G[c <= G;] erklart ist.
Definition 4

Substitutionen definieren eine Ablettungsrelation = r zwischen Pin—Graphen.
Fir G und G’ schreibt man G =7 G’ gdw. 3G, € F: G =Glc+ G;].
Mit :>} wird die transitive Hiillle von = r bezeichnet.

Falls G irreduzibel ist (in Normalform) bzgl. = £, schreibt man G | r. O

Eine ausgezeichnete Familie (,rooted family“) definiert die Teilsprache aller
derjenigen Plédne, die zu einer festen Zielspezifikation erzeugbar sind. Ein hier-
archisch strukturierter Plan P ist eine ausgezeichnete Familie, die nur noch eine
einzige Normalform besitzt G, also eine Sprache der Kardinalitdat 1 definiert. Das
ist das Ergebnis der Plangenerierung. Der eigentliche Plan ist die zugehorige
Normalform. Wegen der Szenarien der verschiedenartigen Benutzung der beiden
Ergebnisformen der Planung muf auf [AJ94b] (evtl. auch [AJ94c| oder [AJ94d])
verwiesen werden.

Definition 5
Fiir jede hierarchisch strukturierte Familie von Planen F = {G,...,Gr} und je-
den Graphen G; € F heifit R = [F, G,] eine ausgezeichnete Familie,

gdw. VG, € F(G:#G;, = G:=2£G;).

Eine ausgezeichnete Familie P = [F, G,] heifit hierarchisch strukturierter Plan,

gdw. G; hat eine eindeutige Normalform G* bzgl. =F. O

Damit sind die folgenden grundlegenden Sprachkonzepte nahegelegt.
Definition 6

Eine hierarchisch strukturierte Familie von Planen F = {Gi,...,Gi} und eine
ausgezeichnete Familie R = [F,G,] definiert jeweils eine formale Graph-Sprache
wie folgt:

LF) ={G|3GeF(G=%£39)}
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LR) = {0 (G:=F7} =

Die der Therapieplangenerierung zugrundeliegenden formalen Sprachen iber
einer gegebenen statischen Wissensreprdsentation sind kontext-frei. Diese Er-
kenntnis erlaubt eine entsprechende Behandlung in den unterschiedlichen Pha-
sen der Wissensverarbeitung im Rahmen des Konzepts der wissensbasierten Pro-
zeffihrung. So existieren z.B. fiir die Phase des Erwerbs von Therapiewissen (d.h.
beim Aufbau der Grammatik durch Bestimmung der Graphen in F) Standard-
verfahren fiir Korrektheitstest, etwa fiir den Test, ob L(F) nicht leer ist.

Die bisher eingefithrten Konzepte sind eigentlich nur die grundlegendsten. Auf
ihnen baut eine ndchste Ebene von Konzepten auf, die dazu dienen, nur solche
Therapiepldane zu generieren, die mit dem verfliigharen Prozefiwissen konststent
sind. Eine kurze Motivation muf} geniigen:

Man strebt in der Planung stets solche Plane an, die ausfithrbar sind, und das
Ziel, zu dessen Erreichung sie generiert wurden, auch erreichen. In einfacheren
Bereichen und in Spielwelten ist die Ausfithrbarkeit von Planen beweisbar, so daf
das Problem der Plankorrektheit deduktiv behandelt werden kann. Aufgrund der
Spezifika der Domaéne verfahrenstechnischer Prozesse (vgl. insbes. [AJ94b]) kann
man in solchen Anwendungen jedoch die Ausfithrbarkeit von Pléanen i.allg. nicht
beweisen. Hier sei aus der Vielzahl der Griinde nur einer zur Illustration genannt:
Zielgroflen verfahrenstechnischer Prozesse kénnen meist nicht direkt eingestellt
werden. Statt dessen mufl man sie iiber StellgroBen indirekt beeinflussen. Wenn
aber der zu steuernde Prozefl gestort ist (und gerade dann soll ja die Therapie-
planung eingesetzt werden), beherrscht man die funktionalen Zusammenhange
zwischen Stell- und ZielgroBen typischerweise nicht vollstdndig. Demzufolge ha-
ben generierte Therapieplane immer einen hypothetischen Charakter. Therapie-
plangenerierung fiir komplexe dynamische Prozesse ist inharent induktiv (vgl.

[AJ94b]).

Therapieplanung braucht aber sinnvollerweise ein Qualitatskriterium fiir Plane.
Dieses Kriterium ist die Konsistenz in Bezug auf eine gegebene Wissensbasis.
Auf der Basis einer entsprechenden Logik, die ausfiihrlich in [Arn94] beschrieben
ist, wird aus der Sprache aller erzeugbaren Pline die Teilsprache £ (F) der
konsistenten Plane (vgl. [AJ94b]) ausgezeichnet. TR referenziert dabei die als
Wissensbasis vorausgesetzte sogen. Technologierepréasentation.

These: Bei einer Spezifikation des Konsistenzbegrifts, der komplexen dynami-
schen Prozessen gerecht wird, muf sich die Sprache der konsistenten Therapie-
pline L7 (F) i.allg. als nicht mehr kontext-frei erweisen.

Die Autoren sind gegenwartig u.a. mit dem Studium derartiger Konsistenz-
begriffe und der zugehorigen Graph-Sprachen befaft.
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In the theory of concurrency, many different models have been investigated
intensively including, e.g., Petri nets, CCS and CSP. The behaviour of Petri
nets led Mazurkiewicz ([Ma77, Ma85]) to the investigation of trace alphabets
and their associated trace monoids, a mathematical model for the sequential
behaviour of a parallel system in which the order of two independent actions
is regarded as irrelevant. Trace theory has now a well-developed mathematical
theory, see [AR88, Di90] for surveys. One of its foundational results ([Ma85]),
used in many difficult applications (¢f. [Oc85, Di90]) is that each element of the
(algebraically defined) trace monoid has a graph-theoretical representation. Here,
we generalized this result and related versions of it to the context of automata
with concurrency relations.

Let us recall basic notions of trace theory and of automata with concur-
rency relations. As introduced by Mazurkiewicz [Ma85], trace alphabets are
pairs (£, D) consisting of a set E of unlabeled actions or events and a reflexive
symmetric binary relation D in E indicating when two actions are dependent.
Two sequences ab and ba are declared equivalent if (a,b) ¢ D. This generates
a congruence ~ on the free monoid E* of all words over E, and the quotient
M(E,D) := E*/~ is called the trace monoid (or free partially commutative
monoid) over (E, D).

In trace alphabets, a single binary relation on E is used to represent the
concurrency relation for all pairs of actions. Here, we will consider a more general
model of labeled transition systems in which the concurrency relation depends
not only on the two arriving actions, but also on the present state of the system.
An automaton with concurrency relations is a tuple A = (Q, E,T,||) where @

*An extended abstract of these results appeared as [BDK95]
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is the set of states, E as before the set of events or actions, T' C Q) X £ x @)
the transition relation (assumed deterministic), and ||= (||4)qeq is a collection
of concurrency relations ||, for E, indexed by the possible states ¢ € Q). Let
CS(A) comprise all finite computation sequences of A, with concatenation as
(partially defined) monoid operation. We declare two sequences (p, a, q)(g,b,7)
and (p,b,¢')(¢',a,r) equivalent, if a ||, b. As before, this induces a congruence
~ on CS(A); thus intuitively, two computation sequences are equivalent, if they
represent "interleaved views” of a single computation. The quotient

M(A) = CS(A) /~U{0} (formally supplemented with 0 to obtain an everywhere
defined monoid operation) is called the concurrency monoid associated with A.

Automata with concurrency relations were introduced and studied in [Dr90,
Dr92, BD93, BD94]. Their domains of computation sequences are closely re-
lated with event domains and dI-domains arising in denotational semantics of
programming languages. These automata also generalize asynchronous transi-
tion systems ([Be87, WNO94]). For applications of related structures we refer to
[Le78, BC88, PSS90, KP90]. Very recently, a formalization using several inde-
pendence relations of the operational semantics of Occam was given in [BR94].

It seems that many results of the literature for trace monoids M(E, D) can
be generalized, under suitable assumptions, to concurrency monoids M(.A). An
adjunction between automata with concurrency relations and place/transition—
systems generalizing the one between asynchronous transition systems and Petri-
nets (¢f. [NRT92, WN94]) was given in [DS93]. The results of [Oc85, GRS92] on
recognizable and on aperiodic languages in trace theory could be generalized to
concurrency monoids in [Dr94a, Dr94b]. Now by a fundamental result in trace
theory, mentioned before, the elements of a trace monoid can be represented
pictorially nicely by certain labeled graphs, or even labeled partially ordered sets.
There is even a multiplication of (isomorphism classes of) such graphs, yielding
a monoid which turns out to be isomorphic to the trace monoid M(E, D).

These results we wish to generalize here to concurrency monoids M(.A). For
this, a useful (and almost necessary) assumption is that A is stably concurrent.
This means that the concurrency relations of A depend locally (but not globally)
on each other. As shown in [Ku94b], stably concurrent automata generate pre-
cisely the class of dI-domains, and these distributivity properties will be crucial
here.

We now give a summary of our results. Let A be a fixed stably concurrent
automaton and v a computation sequence of A. First we define two labeled partial
orders DO(v) and PR(y) associated with  as follows. We let DO(y) comprise all
enumerated occurrences (a, 1) of actions a € E within the computation sequence
v. We put (a,t) C (b, 7), if in each computation sequence § equivalent to 7 the i—
th occurrence of a precedes the j—th occurrence of 6. Finally, we label the element
(a,t) with a. This provides a straightforward generalization of the dependence
or occurrence orders (see [Ma85]) known in trace theory.

Then we define a labeled partial order PR(y) as follows. For any z,y € M(.A)
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put ¢ < yif z divides y, i.e. thereis z € M(A) with -z = y. This partial order is
known as the prefix ordering in trace theory (see [Ma85]). Given a computation
sequence vy with equivalence class [y] in M(A), we may associate with it the
partially ordered set (Pr(v), <) of all prime elements of the distributive lattice
([74, <) (see [Ku94b]). This procedure is standard in lattice theory ([Bi73])
and also known from the theory of stable event structures ([Wi87]). This poset
(Pr(y), <) carries a natural labeling function taking values in E, which completes
the definition of PR(«). One of our main results is that, although defined quite
differently, the labeled partial orders DO(y) and PR(y) are isomorphic. This
result provides the basis for our further investigation of the dependence order
DO(v). We show that the linear extensions of the partial order DO(~) precisely
give rise to the computation sequences § equivalent to . In particular, two
computation sequences v and § are equivalent if (and, clearly, only if) their
dependence orders DO(y) and DO(§) coincide. In [BDK94| we characterize for
an arbitrary labeled poset when it is isomorphic to a dependence order DO(vy),
for some computation sequence 7. Finally, we define a multiplication on the set
of (isomorphism classes of ) dependence orders DO() and show that we obtain a
monoid isomorphic to the concurrency monoid M(A). This generalizes classical
results of Mazurkiewicz ([Ma85, Di90]).

From the present work the question arises which further results of trace theory
resting on the representation of traces by graphs can now be transferred into the
more general context of concurrent automata. This has recently been achieved
for logical definability of recognizable and aperiodic languages. Also, it is possi-
ble to represent the infinite computations of a stably concurrent automaton by
dependence orders. This result is the basis for the investigation of recognizable
languages of infinite computations.
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Aufgrund des heutigen technischen Entwicklungsstandes ist das Interesse an
Modellen fiir massiv parallele Rechnersysteme gewachsen. Unter dem Oberbegriff
Polyautomaten sind verschiedene modifizierte und verallgemeinerte Varianten der
von J. von Neumann eingefiithrten Zellularrdume zusammengefafit [5, 3]. Poly-
automaten konnen als Modelle fiir parallele Rechensysteme aufgefaflt werden,
die {iber sehr viele einfache Verarbeitungselemente ohne gemeinsamen Speicher
verfiigen. Die Kommunikationsmoéglichkeiten sind dabei derart eingeschrankt, dafl
globale Ergebnisse nur aus parallelen lokalen Entscheidungen gewonnen werden
kénnen.

Werden Polyautomaten hinsichtlich ihrer Fahigkeiten, formale Sprachen zu
erkennen, betrachtet, so lassen sich bisher im wesentlichen zwei verschiedene Ein-
gabeverfahren unterscheiden: Die einzelnen Zellen der Zellularautomaten lesen in
einem initialen Zeitschritt jeweils ein Zeichen des Eingabewortes (paralleler Ein-
gabemodus). In iterativen Arrays [1] ist eine Zelle ausgezeichnet, die die Zeichen
der Eingabe nacheinander verarbeitet (sequentieller Eingabemodus).

Im Zusammenhang mit Pipeline-Verarbeitung schlagt R. Vollmar [4] zur Er-
héhung des Durchsatzes einen schrigen Eingabemodus vor.

Wir betrachten ein zellulares System, bei dem das Eingabeverfahren selbst
ein Parameter der Definition ist und konzeptionell dem Bereich zwischen paralle-
lem und sequentiellem Eingabemodus zuzuordnen ist [2]. Fir einige naheliegende
Verfahren (formalisiert durch sogenannte Verteiler) werden erste Ergebnisse tiber
den Einflu} auf die zur Berechnung notwendige Zeit und Hardware vorgestellt.
Anhand der Sprache L, = {a22n| n € N} kann gezeigt werden, dafl im Vergleich
mit Zellularautomaten gleichzeitig die bendtigte Zeit und Hardware reduzieren
laBt. Andererseits ist es fiir die Sprache der Palindrome nicht méglich, Hardware
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(und somit Zeit) einzusparen.

Beschrankt man die Zahl der Zellen auf eine Konstante, dann werden mit
einem Modulo-Verteiler genau die reguldren Sprachen charakterisiert, wahrend
in die entsprechende Komplexitatsklasse des dhnlichen Substring-Verteilers auch
echt kontextsensitive Sprachen fallen.

Weiterhin kann nachgewiesen werden, daf fiir obige Verteiler /n-Zeit nicht
ausreicht, um alle regularen Sprachen zu erkennen. Dies ist aber mit y/n-Zellen in
24/n-Zeit moglich, wobei die Komplexitatsklasse wiederum echt kontextsensitive
Sprachen enthélt.
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W.Rounds|[2] has given uniform grammatical characterizations of the EXP-
TIME and PTIME languages in terms of positive inductive (least-fixed-point)
definitions. From such a definition, he can read off time complexity bounds for
language recognition by a deterministic Turing machine. Applied to context-free
or head grammars, the method gives fairly poor bounds of O(n'?) resp. O(n'®).

We improve Rounds’ analysis in two respects: first, we introduce a modi-
fied class of language definitions that allow restricted forms of negative elemen-
tary inductions, and second, we show how to build table-driven recognizers from
such definitions. We thereby can, for example, recognize the boolean closure of
context-free resp. head languages in O(n?) resp. O(n%) RAM-steps.

Our method is based on the existence of fixed-points for a class of ‘bounded’
operators that need not be monotone, but we assume a well-founded quasi-
ordering < on the underlying set, such as the subword-relation. Bounded fixed-
point definability may also be useful in data base queries, since the stages of the
induction only depend on the relation < rather than the size of the structure.

1 Non-Monotone Operators with Fixed Points

By Tarski and Knaster’s theorem, a monotone operator I' : 24 — 24 has a least
fixed point I' C A, defined in stages I'<* by transfinite induction along the
ordinals a. The fixed point can be equipped with a quasi-ordering by comparing
elements a € ['* according to |a|n, the least ordinal a such that a € ['(I'<®).
Our first observation is that on every set with a suitable quasi-ordering there is
a natural class of operators with fixed points:
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Definition 1.1 Let (A, <) be a quasi-ordering, i.e. a set A with a reflezive and
transitive relation <. For a,b € A, define a <b tff a <bAbL aanda ~biff
a<bAb<a,and for S C A use

S :={becS|b<a}, S:={bcS|b<a}, S*:={bcS|b~a}.

We call < a well-quasi-ordering on A, if < is a quasi-ordering and < s well-
founded. An operator T' := (Ty,...,T,) with components T'; : 24 x ... x 24 — 24
1s called <-bounded, if for each [';, each a € A and all sets S1,...,5, C A,

a€Ti(S1,...,8,) < acTy(S5%...,859).

We call I norm-bounded, if (A, <) is given by a norm |-|: A — n, witha <b
iff |a] <on |b]. We write S<I*l when < on A comes from a norm.

Theorem 1.2 Each <-bounded operator T' := (T'y,...,T,) : (24)* — (24) on
a well-quasi-ordering (A, <) has a unique fized-point ' = (', ..., T'®), where
the I'S* and I'° are simultaneously defined by

rse = UL, , Ty | b<al
P = U{Tu(T5e,...,T5*)2 | ac A}

1

In fact, T ={be A| be I,(T'%,...,T) 1.

2 Definable Bounded Fixed-Point Operators

For every relational first-order language, we introduce a class of bounded fixed-
point formulas to define bounded operators. For the case of ‘concatenation’
formulas (viewing @ and - as syntactic sugar for relation symbols):

Definition 2.1 The concatenation bounded fixed-point formulas over ¥ are

o = z=a|z=z2| z1=22-23 | S(z) (a€EX)
|~ | (p1Vp2) | Fzi <z ¢ (z1 # 22)
| /u“(Slv"'vSn)(Aml (plv"'v)‘mn(pn)(m)v

where in the last clause, the set variables S; are pairwise distinct, Indfree(p;) C
{z;}, and no @, contains an atomic subformula S(z;) with S free in ;.

These formulas are interpreted in £ = (¥*,-,a)q4ex, the set of all finite strings
over the alphabet 3. Depending on which relation < on »* we use to interprete
< on L, we talk of length-bounded and subword-bounded formulas.
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Theorem 2.2 On each structure A where < is a well-quasi-ordering on A, every
bounded fized-point-formula ¢(z) := w(S1,...,Sa)(Az1 01, .., ATn ©n)(z) defines
a stmultaneous <-bounded operator I'y, := ([, ,...,[,.) by

Poi(S1,...,8) ={a€e A| A= wi(a,S1,...,5) }
In particular, the meaning of ¢ on A is well defined:
AEp(S,. ., Sn)(Az1 o1, ., Aznpn)(a) <= a €T3,

Fixed points I';” need not exist if we allow a subformula Si(z;) in ¢@;; we
have to exclude u(S)(Az.~S(z))(z), but we can use formulas like p(S)(Az.Vy <
z.75(y))(z). In contrast to least fixed point formulas, bounded formulas satisfy
the following ‘local substructure invariance’ property:

Theorem 2.3 If o(z) = p(S1,...,5)(Az1¢1,..., AZn @n)(z) is a bounded for-
mula, then for any structure A with a well-quasi-ordering < and any a € A,

A pla) = A% p(a),
where AS® is the substructure of A with universe AS®

For £5% with < as the subword relation, this invariance captures the intuitive
meaning of ‘context-free’; but goes beyond the formal notion. Our choice of
bounded formulas can be justified by a syntactic characterization of those first-
order formulas p(z, S) that are both <-local and define <-bounded operators.

3 Tabular Recognition of Bounded Fixed-Point Languages

Let ¢(z) := w(S1,...,S.)(Az101,..., 2, ¢n)(z) be a bounded fixed-point for-
mula. To evaluate £ |= ¢(w), we can use L% and proceed as follows:

First, we build a ‘table’ I'S* of all T'?(v) for v < w, where I'Y(v) is the
bit-vector of the boolean values of v € I'2?,...,v € '3 : in a loop through all
v < w, respecting <, compute the (missing) bits I'%(v) = T, (I'5?)” using the
stored subtable I's” as g, and store the results. Second, evaluate ¢; on input w,

using the table I'S* as S.

Clearly, {w € ©* | L= = p(w)} € PTIME, and if |w| is the length of w €
¥ {we v | LM = p(w)} € EXPTIME.

On L%, a bounded induction needs a stage ['s? for each v < w, which gives
a small table of O(|w|”) many fields — the recogniton table for w in the algorithm
of Cocke-Younger-Kasami, if ¢(z) is a context-free grammar in Chomsky normal
form. To ensure that stage F:” can be computed efficiently from stages F:“,
u < v, individual quantification in bounded formulas has to be restricted further:
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Definition 3.1 A bounded formula w(Si,...,Sn)(Aze1,...,  Azp,)(z) s a de-

composition grammar (in binary normal form) if each ¢;(z, S) is a boolean com-
bination of formulas

dzy <z...dzp < z(z=1t(z1,...,2) ANY(21,...,2k,51,...,5n)), (1)

where x,x1,...,xE are patrwise distinct individual variables, either & = 0 and
t=a for somea € X, ork =2 and t = z1 - a3, and P(Z,S) is a conjunction of
formulas S;(z;) and their negations.

Theorem 3.2 The class of languages definable by decomposition grammars con-
tains the context-free languages, is closed under the boolean operations U,N, -,
the regular operations of -,*, and under substitution.

In the description of natural languages, one sometimes uses segmented strings
(w1,...,Wn), l.e. strings wy - - - w,, segmented into several consecutive substrings
Wi, ..., Wn, and a relational interpretation of the syntactic categories. Let Op be
a set of operations o : (X*)™ x (X*)™ — (X*)™ that are definable by

(Z1,. oy Zm) 0 (Y1, -, Ym) := (V1, ..., Um), (2)

where vy, ..., v,, are nonempty words over { z1,...,Zm,Y1,--.,Ym } and each z,
and y; occurs exactly once in v; - - - v,,,. Bounded formulas are interpreted in

Lo = (2™, 0, (a,€,...,€),...,(€...,6a))aes 0c0p-

Now let ¢ in (1) be (e,...,a,...,€) for some a € ¥ or z; 0 x5 for some o € Op.
To interprete <, use the natural notion of subword as factor.

On a RAM, the complexity of computing the table M for an input w € £,, is
proportional to (a) the number of v < w times (b) the relative cost of computing
a fleld M(v), for which one has to determine all splittings of v into subwords ¢
such that v = ¢(¥). ;jFrom the linearity condition in (2), one obtains:

Theorem 3.3 For any normal form decomposition grammar ¢(z) for m-seg-
mented strings, a recognition table M for input (wy,...,wm) can be constructed
in O(max; |w;|*™) many RAM -steps.

For m = 1, this gives the familiar O(Jw|®) bound for language recognition with
respect to context-free grammars in Chomsky normal form. For m = 2, we get
an O(|(w1,ws)|%) bound for head grammars. The bound for CF-recognition holds
also for a DTM, but we have not checked whether the other cases also do.
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Unendliche Spiele eignen sich als Modell fiir viele Anwendungen in der In-
formatik, in denen nicht-terminierende interaktiv aufgebaute Berechnungen auf-
treten. Z.B. lassen sich Betriebssysteme in dieser Weise modellieren. Wir be-
schranken uns auf den Fall zweier “Parteien”, etwa eines Benutzers und des Sy-
stems, die abwechselnd Ziige, ndmlich Eingaben bzw. Berechnungen und Ausga-
ben, machen. Wir erhalten so eine unendliche Folge von Aktionen. Der Gewinn
der Partie hdngt nun davon ab, ob die gesamte Folge eine vorgegebene Bedingung
erfiillt.

Auf abstrakter Ebene betrachten wir unendliche 2-Personen-Spiele mit voll-
stdndiger Information nach Gale und Stewart [GS53]. Die Spieler 0 und 1 wahlen
abwechseld Aktionen aus einem Alphabet, so dal die geamte Partie durch ein w-
Wort charakterisiert ist. Die Gewinnbedingung ist durch eine w-Sprache gegeben
und besagt, dafl Spieler 1 gewinnt, falls das sich durch die Partie ergebende Wort
zur Sprache gehdrt. Ein klassisches Beispiel fiir eine Gewinnbedingung ist die
Angabe einer w-Sprache durch einen deterministischen Mullerautomaten, dessen
graphische Reprasentation man sich als das “Spielbrett” vorstellen kann, auf dem
die Spieler eine Figur entlang der Kanten abwechselnd bewegen. Eine Strategie
ist nun eine Funktion, die in Abhéngigkeit vom endlichen bisherigen Spielverlauf
die ndchste Aktion eines Spielers bestimmt. Eine Gewinnstrategie ist eine Stra-
tegie, die einem Spieler fiir beliebige Ziige des Mitspielers den Gewinn der Partie
garantiert. Fir ein gegebenes Spiel sind die folgenden Fragen zu klaren:

1. Gibt es fiir einen der Spieler eine Gewinnstrategie?

2. Wenn es eine Gewinnstrategie gibt, fiir welchen der Spieler stellt sie eine
Gewinnstrategie dar?
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3. Wie sieht eine (effiziente) Gewinnstrategie aus?

Biichi und Landweber konnten diese Fragen fiir Spiele mit einer durch Muller-
automaten gegebenen Gewinnbedingung in [BL69] 16sen. Sie konnten zeigen, daf
solche Spiel determiniert sind, d.h. es gibt immer eine Gewinnstrategie fiir einen
der Spieler, die durch einen endlichen I/O-Automaten realisierbar ist. AuBerdem
geben sie ein Verfahren an, das entscheidet, welcher Spieler eine solche Strategie
besitzt und das einen Strategie-Automaten berechnet.

Die Spieldarstellung, die hier als Variante zum Mullerautomaten benutzt wer-
den soll, geht auf McNaughton [McN93] zuriick. Statt eines deterministischen
Automaten dient ein bipartiter gerichteter endlicher Graph mit Knotenmenge
@ = QoUQ; und unbeschrifteten Kanten als “Spielbrett”. Die Aktionen beste-
hen dann aus der Wahl eines adjazenten Knotens; in g € ()¢ wahlt Spieler 0 einen
Nachfolgerknoten aus @; und umgekehrt. Mit diesem Graphen sind verschiedene
Gewinnbedingungen fiir Spieler 1 realisierbar, z.B.: Spieler 1 gewinnt, falls

1. ein Knoten aus einer gegebenen Zustandsmenge F' C @ erreicht wird (offene
Spiele);

2. eine Knoten aus einer gegebenen Zustandsmenge F C () unendlich oft
erreicht wird (Biichi-Spiele);

3. die Menge der unendlich oft besuchten Knoten in einer gegebenen Menge

F C 29 liegt (Muller-Spiele).

Fir die offenen sowie die Biichi-Spiele lassen sich “no-memory-Strategien”
finden, also Strategien, die fiir die Berechnung des Folgezustands nur den ak-
tuellen Zustand benétigen. Geht man zur Darstellung 3. iiber, so existiert eine
solche Strategie nicht. Fiir eine wichtige Klasse innerhalb der Mullerspiele geben
wir aber ein Verfahren an, das einen Strategieautomaten mit polynomial groflem
Speicher in der Zustandszahl des Spielgraphen liefert. Standardkonstruktionen
liefern Strategieautomanten mit exponentieller Zustandszahl. Anschliefend zei-
gen wir, daf} diese obere Schranke fiir die Speichergréfe auch eine untere Schranke
darstellt.

Es handelt sich dabei um Muller-Spiele, deren Schleifenmenge F gegen Ober-
mengenbildung abgeschlossen ist. Wir nehmen dabei an, wir haben F gegeben
mit k minimalen Mengen Fi,..., Fy und spielen auf einem Spielgraphen mit n
Knoten. Wir zeigen, daf ein Speicher der GréBe n* geniigt, um das Spiel zu gewin-
nen. Die Idee besteht darin, einen Speicher zu benutzen, der in jeder minimalen
Menge ein momentanes Ziel angibt, also einen Speicher M C Fy x --- X Fj.

Zur Berechnung der Strategie nutzen wir aus, dafl wir wissen, daf8 wir fiir offe-
ne Spiele Strategien ohne zusétzlichen Speicher erhalten. Zu T' C @ sei Force(T')
die Menge der Zustande im Spielgraphen, fiir die es no-memory-Strategien gibt,
die das Erreichen eines Knotens aus T' erzwingen. Es ist auflerdem bekannt, daf
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Spieler 1 eine no-memory-Strategie besitzt, die von @ \ Force(T') das Erreichen
jedes Knotens aus T' verhindert.

Es sei I = {1,...,k} eine Indexmenge. Wir berechnen fir alle Tupel m €
XieIFi die Mengen Force(T,,), wobei T,, die Menge der Knoten ist, die im Tupel
m vorkommen. Falls U;c; F; € Force(T,,) ist, dann muf} es einen Knoten p in
einer Schleife F; geben, von dem aus Spieler 1 das Erreichen jedes Knotens aus T,
verhindern kann. Wenn es in einer Schleife F; einen solchen Knoten gibt, entfernen
wir 7 aus der Indexmenge und wiederholen die Berechnung. Das Verfahren fithren
wir solange durch, bis [ stabil bleibt. Wir nehmen 0.B.d.A. an, dafl es dies bereits
bei I = {1,...,k} der Fall ist. (Anderfalls erhalten wir eine einfachere Strategie,
die die Strategiegréfle von der Grofie der Indexmenge abhégt, wir wir noch zeigen
werden. )

Auf diese Weise erhalten wir fiir jedes m eine no-memory-Strategie, die es
Spieler 0 ermoglicht, von jedem Knoten aus Force(T,,) O U;cr Fi einen Knoten
aus T,, zu erreichen. Diese Strategie sei o,,.

Sei P, = (pi1,...,Dik ) €ine beliebige Permutation der Knoten in F; und m =
(g1,-..,qr) ein Speicherinhalt. Dabei sei p; ;41 der P,-Nachfolger von p; ; und p; ;
der P;-Nachfolger von p; x,. Die Strategie fiir Spieler 0 sieht dann wie folgt aus: Er
benutzt die no-memory-Strategie o, solange bis ein Knoten aus ¢; € T,, erreicht
wird. Der Speicherinhalt wird aktualisiert zu m' = (¢1,...,¢-1,4, %it1,- -, k)
falls g/ P;-Nachfolger von ¢; ist. D.h., das momentane Ziel ¢; wurde erreicht und
dann gegen das neue Ziel g, ausgetauscht. Spieler 0 nutzt dann die Strategie o,/
bis ein anderes momentanes Ziel erreicht ist.

Offensichtlich handelt es sich hierbei um eine Gewinnstrategie fiir Spieler 0, da
unendlich oft ein Fortschritt in einer der Mengen erzielt wird. Das reicht aus, da
F gegen Obermengebildung abgeschlossen ist und somit egal ist welche Knoten
auflerdem noch unendlich oft besucht werden.

Die Anzahl der méglichen Speicherinhalte ist dabei [J¥_, |F;| < n*. Damit ist
auch klar, daf} eine kleinere Indexmenge zu einem geringeren Speicheraufwand
fithren wiirde.

Um zu seigen, daB n* auch eine unters Schranke darstellt, geben wir eine
Familie von Spielen an, deren Schleifenmengen gegen Obermengenbildung abge-
schlossen sind.

Wir setzen dazu einen Spielgraphen Gy aus k Modulen zusammen. Das Modul
M, ist dabei definiert durch:
M; besitzt einen Knoten ¢; in ) und meh-
rere Knoten p;1,...,pin, In 1. Von jedem

Module M j

Knoten p; ; geht eine Kante zu jedem Kno-
ten ¢; in anderen Modulen, und die einzige
Kante zu p; ; kommt von ¢;. Dabei seien P;
die Knoten im Modul M;. Damit sehen die
Module wie in der figur rechts aus.
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Die Muller-Bedingung ist durch

F={FIF=\JP, IC{l,... k}}.

1€l

gegeben.
Beispiel: Fiir & = 3 sieht der Graph dann folgendermaflen aus:

Durch Induktion iiber die Anzahl der benutzten Module 148t sich zeigen, dafl
die minimale Speicher, der fiir eine Gewinnstrategie im Spiel auf Gy, bendtigt wird
eine GroBe von [[%_, n; hat, wobei n; = |[P;NQ;| = |P;| — 1 ist. Dies benutzen wir
als Hilfsbehauptung.

Damit kénnen wir zeigen, dafl eine untere Schranke der Speichergréfie von
n* erreicht werden kann, indem wir die Modulgréfien geschickt wahlen: Wir neh-
men M; mit n; = 2% Knoten in @; und fiir die anderen Module M; mit 2F-1~*
Knoten in ;. Die Spielgraph hat damit n = 2n; + £ < 3n; Knoten. Mit der

Hilfsbehauptung erhalten wir dann

2 k 2
ni n1 1 k-1 Qk
M= =15 =g =g m €t O
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Es ist bekannt, dafl die Klasse der kontextsensitiven Sprachen (CSL) durch
Grammatiken charakterisiert wird, die nur nichtverkiirzende Regeln enthalten.
Wenn wir uns auf Regeln beschranken, die verldngernd sind, erhalten wir die
Klasse der wachsend kontextsensitiven Grammatiken (GCSG), die die Klasse
der wachsend kontextsensitiven Sprachen (GCSL) generieren. Es ist ebenfalls
bekannt, dal GCSL durch quasi wachsend kontextsensitive Grammatiken (QG-
CSQ) charakterisiert werden kann, das sind Grammatiken, die bezliglich einer
(Zeichen-)Bewertung wachsen. Solch eine Bewertung ordnet jedem Zeichen einen
Wert zu und jedem Wort die Summe der Werte seiner Zeichen.

Hier bewerten wir sowohl die Zeichen als auch die Positionen in einer Regel:
Jeder Stelle in einer Regel wird ein bestimmter natiirlicher Wert zugeordnet. Die
Bewertung einer Regelseite ist die Summe der Produkte der Zeichenbewertung
und der Stellenbewertung von jedem Zeichen. Eine kontextsensitive Grammatik
heifit schwach wachsend kontextsensitive Grammatik (WGCSG) beziiglich einer
Stellenbewertung s, falls es eine Zeichenbewertung gibt, so da8 fiir jede Regel
die Bewertung der linken Seite niedriger ist als die der rechten. Wir bezeichnen
die zugehorige Sprachklasse mit WGCSG,. Die WGCSG beztiglich konstanter
Stellenbewertungen sind QGCSG, charakterisieren also auch GCSL.

Die Bewertung von Stellen gibt uns die Moglichkeit, zwei Zeichen zu ver-
tauschen, in der Weise, dafl die hoher bewerteten Zeichen in die eine Rich-
tung wandern koénnen und die niedriger bewerteten in die entgegengesetzte. Das
heiflt, fiir jede nicht konstante Stellenbewertung ist die zugehorige Sprachklasse

*Als Extended Abstract dieser Arbeit ist On Weak Growing Context-Sensitive Grammars er-
schienen in dem Tagungsband des zweiten Symposiums Latin American Theoretical Informatics

(LATIN), LNCS 911, pp. 180-194, Springer, April 1995.
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nicht in GCSL enthalten. Aulerdem gibt es eine kontextsensitive Grammatik, die
bezliglich keiner Stellenbewertung eine WGCSG ist.

Es ist klar, dafl der Abschlufl von WGCSG, unter allgemeinen Homomorphis-
men die Klasse aller rekursiv aufzédhlbaren Sprachen liefert. Mit Standardargu-
menten kann das folgende gezeigt werden: Fiir jede Stellenbewertung s ist die
Klasse WGCSG; abgeschlossen unter e-freien Homomorphismen, Vereinigung, e-
freier regulédrer Substitution, Konkatenation und Schnitt mit regulédren Mengen.
Was fehlt, zum Beispiel um eine AFL zu erhalten, ist der Abschlufl unter inver-
sen Homomorphlsmen Diese Eigenschaft kann hler weder gezeigt noch widerlegt
werden; ein Ergebnis ist die Aquivalenz dieser Frage zu der, ob alle linear platz-
beschrankten Automaten (LBA) durch solche LBA sunuhert werden konnen, die
eine zusatzliche exponentielle Zeitschranke besitzen. Der Grund fiir diese Aquiva-
lenz liegt darin, dafl der Abschlufl unter inversen Homomorphismen von WGCSG;
fir jede Stellenbewertung CSL ist, wie wir spater sehen werden.

Wir unterscheiden gleichmaBige und ungleichmafBige Stellenbewertungen: eine
Stellenbewertung ist gleichméfig, wenn sie als Anfangsstiick einer Exponential-
funktion geschrieben werden kann. Die Basis der zugehorigen Exponentialfunkti-
on nennen wir den Wachstumsfaktor der Stellenbewertung.

Es stellt sich heraus, dafl die WGCSG bezliglich jeder ungleichméafigen Stel-
lenbewertung die Klasse CSL charakterisieren. Das hangt damit zusammen, daf
es keine Fortsetzungen solcher Stellenbewertungen auf Satzformen gibt, die die
Werte von Satzformen immer genau dann anwachsen lassen, wenn wir eine schwach
wachsende Regel anwenden. Das liegt daran, dafl das Verhéltnis zwischen den
Werten der Positionen unterschiedlich sein kann, je nachdem, ob man eine Regel-
seite oder ein Teilwort einer Satzform betrachtet. Dieser Effekt kann ausgenutzt
werden, um beliebig lange Ableitungen zu erhalten und der Arbeit eines Automa-
ten (d.h. hier wie im folgenden einen LBA) mit einer simulierenden Grammatik
zu folgen. Tatsdchlich kénnen wir die Méglichkeit, zwei Symbole zu vertauschen,
zur Simulation der Kopfbewegungen eines Automaten benutzen, wobei wir in
geeigneter Weise ein Zusatzgewicht anhédngen oder freigeben.

Durch die Anwendung einiger Regeln, die gerade den oben beschriebenen Ef-
fekt ausnutzen, kann dieses Zusatzgewicht verschluckt werden. Derselbe Effekt
ist auch dafiir verantwortlich, dafl noch nicht bekannt ist, ob es fiir jede WG-
CSG beziiglich einer ungleichmafigen Stellenbewertung eine WGCSG in einer
Normalform der Ordnung 2 gibt.

Auf der anderen Seite a8t sich eine gleichméafige Stellenbewertung unendlich
fortsetzen, um beliebig lange Satzformen in einer Ableitung zu bewerten; dabel
erhéht sich die Bewertung der Satzform mit jeder Regelanwendung. Das fiihrt
zu einer exponentiellen Schranke fiir die Ableitungslange, wobei die Basis der
beschrankenden Exponentialfunktion der Wachstumsfaktor der Stellenbewertung
ist. Es stellt sich heraus, daf eine schwach wachsend kontextsensitive Sprachklas-
se beziiglich einer gleichméfigen Stellenbewertung durch deren Wachstumsfaktor
charakterisiert wird. Das sieht man leicht ein, wenn man beachtet, daf§ fir WG-
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CSG beziiglich einer gleichméaBigen Stellenbewertung die klassische Methode zur
Uberfithrung in eine Normalform der Ordnung 2 leicht angepaBt werden kann.
Diese Resultate lassen sich direkt auch auf monoton fallende Stellenbewertungen
iibertragen, und die Sprachklassen, die zu einem Wachstumsfaktor und seinem re-
ziproken Wert gehoren, fallen zusammen. Wir schreiben fiir WGCSL, mit s = w"
auch WGCSL,,.

Andererseits kann ein Automat mit zusdtzlicher exponentieller Zeitschran-
ke durch eine WGCSG beziiglich einer gleichméafigen Stellenbewertung simuliert
werden, indem man ein Instrument zum Ablegen von Gewichten benutzt (wie
oben bereits gesagt wurde, konnen sie hier nicht verschluckt werden). Dieses In-
strument ist eine Zeichenkette, die die Zahl Null zu einer gewissen Basis reprasen-
tiert, und eine Sammlung von langenerhaltenden Regeln, die ein Hochzahlen in
der gewahlten Zahlendarstellung realisieren. Daher nennen wir dieses Instrument
einen Zahler. Jedes abzulagernde Gewicht wird als eine Einheit zum Hochzéhlen
behandelt. Fiir jede Lange der Darstellung der Null erhalten wir eine maximale
Anzahl, die auf diese Weise gezéhlt werden kann. Die Funktion, die jeder An-
fangslange diese Maximalzahl zuordnet, ist die Kapazitdt des Zahlers. Da die
grofite Basis der Zahlendarstellung, die bei einer Stellenbewertung s verwendet
werden kann, vom Wachstumsfaktor w(s) abhangt, ist die maximale Kapazitat ei-
ne Exponentialfunktion, deren Basis von w(s) abhéngt. Auf diese Weise erhalten
wir einen Zusammenhang zwischen den verschiedenen Wachstumsfaktoren und
den verschiedenen exponentiellen Zeitschranken der Automaten. Genauer gesagt
bilden die schwach wachsend kontextsensitiven Sprachklassen, die zu verschieden
Wachstumsfaktoren gehéren, eine lineare inklusionsgeordnete Hierarchie, die die
exponentielle Zeithierarchie flir CSL charakterisiert, das heifit die Klassen der
Form T-NSPACE-TIME(n, c") (die Sprachen, die von linear platzbeschrankten
Automaten mit einem Band und einer zusdtzlichen Zeitschranke erkannt wer-
den). Desweiteren gilt: Wenn wir WGCSL beziiglich einer beliebigen gleichmaBi-
gen Stellenbewertung unter inversen Homomorphismen abschlielen, erhalten wir
CSL. Das kann gezeigt werden, indem man wieder die oben vorgestellten Zahler
benutzt.

Also erhalten wir die Aquivalenz der folgenden Fragestellungen:

o Kollabiert die exponentielle Zeithierarchie fiir CSL? Das heifit: Kénnen alle
linear platzbeschrankten Automaten durch solche mit einer zusatzlichen
universellen exponentiellen Zeitschranke simuliert werden?

o Gibt es eine gleichmaéfige Stellenbewertung, so dafl die entsprechende Klasse
schwach wachsend kontextsensitiver Sprachen ganz CSL enthalt?

o Gibt es eine gleichmaéfige Stellenbewertung, so daf die entsprechende Klas-
se schwach wachsend kontextsensitiver Sprachen abgeschlossen ist unter
inversen Homomorphismen?
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o Gibt es eine ungleichméafige Stellenbewertung, fiir die folgendes gilt: jede
schwach wachsend kontextsensitive Grammatik beziiglich dieser Stellenbe-
wertung 148t sich in eine dquivalente in einer Normalform der Ordnung 2
umformen, die beziiglich irgendeiner Stellenbewertung schwach wachsend
kontextsensitiv ist?

CSL = WGCSL;, , s ungleichmiBige Stellbew.

T NSPACE- TIME (n, O( 2\)9\
WGCSLy. = WGCSL 1
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The problem of deciding whether an equation has a solution is one of the
most fundamental problems in mathematics. Under the name of “unification”
this problem has received much attention in the computer science literature. For
various theories algorithms have been developed that not only allow to decide
whether a given equation has a solution modulo the theory considered, but that
in the affirmative also compute a basis for the set of all solutions, that is, a
“complete set of most general unifiers” (See [2] for an overview).

One of the most important results in this area is Makanin’s proof that it is
decidable whether a word equation v = v has a solution in a free semigroup
[6]. Here u and v are strings that contain letters from a given alphabet ¥ as well
as variables from a set of variables V, and the equation v = wv is said to be
solvable if there exists a morphism (a “solution”) ¢ : V' — ¥* such that ¢(u) and
¢(v) are identical strings. This means that “unifiability modulo associativity” is
decidable.

Makanin also proved that the solvability of word equations in free groups is
decidable [7]. Since the free group in n generators can be seen as a factor monoid
of the free monoid in 2n generators modulo the congruence generated by a finite
special and confluent string-rewriting system, it is only natural to ask whether
the solvability of word equations can be generalized to a still larger class of non-
free monoids. Here a string-rewriting system R is called spectal if the left-hand
side of each rule of R is a non-empty string, while the right-hand side is the
empty string A, and it is called confluent if the reduction relation induced by R
is confluent.
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Book [3] introduces a restricted class of logical formulae that he calls “linear

sentences.”

The purely existential linear sentences are just disjunctions and/or
conjunctions of word equations such that no variable has more than one occur-
rence in the whole formula. Book proves that it is decidable in polynomial time
whether an existential linear sentence is valid with respect to an interpretation
that is induced by a finite, monadic, and confluent string-rewriting system. Here
a string-rewriting system is called monadic if it is length-reducing, and the right-
hand side of each rule is of length at most one, that is, it is the empty string or a
single letter. In fact, Book considers constrained solutions in that he allows that,
for each variable occuring in the sentence under consideration, a regular set may
be specified as the domain for that variable.

Recently Oleshchuk has applied the technique of narrowing to word equa-
tions [8], thus showing that it is decidable whether a word equation of a certain
restricted form has a solution modulo a finite string-rewriting system that is ho-
mogeneous of degree 2, that is, each rule of the system has a left-hand side of
length 2 and the empty string A as right-hand side. Actually, Oleshchuk works
with finite homogeneous systems of degree 2 that are in addition confluent, and
then he uses a result of Book [4] which states that, for each finite and homo-
geneous string-rewriting system of degree 2, there exists a confluent system of
the same type that is isomorphic to the original system under a morphism that
identifies some of the letters.

To which classes of finite string-rewriting systems can these decidability re-
sults be generalized? On the one hand, it is not hard to see that the Post
Correspondence Problem can be reduced to the problem of deciding whether a
word equation is solvable modulo a finite monadic and confluent string-rewriting
system (see, e.g., [5] Section 4.5). On the other hand, Adian has shown that there
exists a finite homogeneous string-rewriting system S3 of degree 3 such that the
word problem for S3 is undecidable [1], and hence, since the word problem of S3
is obviously a special case of the problem of deciding whether a word equation
has a solution modulo 53, the latter problem is also undecidable.

Here we show that the decidability result does not carry over to the class of
all finite and special string-rewriting systems that are confluent. We construct
a finite string-rewriting system S that is special and confluent such that it is
undecidable in general whether a given word equation has a solution mod S. In
addition, this shows that for finite special and confluent string-rewriting systems
the validity of non-linear sentences in the sense of Book is undecidable.
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In diesem Vortrag werden Zwei-Weg-Zéahlerautomaten als Sprachakzeptoren
untersucht. Dabeil stammt die Motivation aus dem Interesse fiir Berechenbar-
keitsmodelle unterhalb der Méchtigkeit von Turingmaschinen und dem Vergleich
verschiedener Speicherstrukturen, hier Zahler und Keller. Wir erinnern daran,
daB ein Zwei-Weg-Zahlerautomat (2dc) mit einer (deterministischen) endlichen
Kotrolle ausgestattet ist und seine beidseitig mit einer Endmarkierung versehe-
ne Eingabe mit Hilfe eines Kopfes liest, der sich in beide Richtungen bewegen
kann. Als Speicher besitzt er einen Zahler, der auf Null getestet werden kann. In
analoger Weise ist der Zwei-Weg-Kellerautomat (2dpda) definiert.

Bei der Chomsky-Hierarchie kennen wir intuitiv einfache trennende Beispiel-
sprachen. Durch besondere Einfachheit zeichnen sich beschrdnkte Sprachen (engl.
bounded languages) aus. Eine Sprache L soll beschrankt heifien, wenn es eine
endliche Menge von Woértern wy, wa, ... wg gibt, so dafl

* * *
L Cwiws - wy,

Fir Zwei-Weg-Automaten scheint die Konstruktion solcher Zeugensprachen
schwierig zu sein, eventuell auch unméglich (s.u.). Duris und Galil zeigen in ihrem
Artikel [2], daB 2dpda eine (allerdings nicht beschrankte) Sprache erkennen, die
von keinem 2dc akzeptiert wird. In diesem Zusammenhang erwéhnen sie auch
einige einfache Sprachen, die zur Trennung anderer Automatentypen dienen.

Die Sprache {z$z® | z € {0,1}*} aus [3] kann auf naheliegende Weise von
einem 2dc erkannt werden (z bezeichnet das Spiegelwort zu z). Gleiches gilt fiir
die endliche markierte Konkatenation oder den markierten Sternabschlufl dieser
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Sprache. In [5] wird gezeigt, dafl Dyck-Sprachen mit mehreren Sorten Klammern
von 2dc erkannt werden. Schliefllich 148t sich auch COPY = {zz | z € {0,1}*}
von einem 2dc akzeptieren. Hierbei wird der Index des zur Zeit zu vergleichenden
Zeichens auf dem Zéhler gehalten und mit Hilfe des Kopfes die halbe Eingabelange
abwechselnd addiert und subtrahiert. Die Laufzeit dieser Losung liegt in O(|w]|?),
wobei w die Eingabe ist.

Es ist bemerkenswert, dafl sich bei Mehrzdhlerautomaten mit der Technik aus
|w|?

[3] eine Verbesserung auf O (log |w|) erzielen laft. Eine genauere Analyse zeigt,
daf} drei Zahler hierfiir ausreichen, und sogar zwei, falls ein Zahler mit der Einga-
belédnge verglichen werden kann. Andererseits kann mit Hilfe von Kreuzungsfolgen
und Abzéahlargumenten [1] oder Kolmogorov-Komplexitat bewiesen werden, dafl
eine Laufzeit dieser Gréfenordnung optimal ist. Offen bleibt die Frage, ob fiir Ein-
oder Zweizdhlerautomaten (ohne zuséatzliche Operationen) die zuerst angegebene
Losung optimal ist.
In [2] wird gezeigt, daB die Sprache

L =A{zo#z1#.. . #ap | z; € {0,1}",0<j <k,z;=x¢flirein 1 <: <k}

von keinem 2dc erkannt wird. Das gleiche gilt fiir die Sprache, bei der z( gespiegelt
auftritt. Diese Resultate zeigen, daf} fiir Zwei-Weg-Automaten das Speichermedi-
um Keller machtiger als ein Zéhler ist und dafl die Klasse der von 2dc erkannten
Sprachen unvergleichbar mit der Klasse der kontextfreien Sprachen ist (betrachte
z.B. COPY).

Es bleibt in [2] offen, ob

L={0""|n>1}

von einem 2dc erkannt wird. Von dieser Sprache wird in [4] gezeigt, daB sie kein
Mehrzahlerautomat mit fester Umkehrschranke auf den Zahlern akzeptieren kann.

Wir beschreiben im Vortrag die Arbeitsweise eines 2dc, der L erkennt. Es ist
leicht, zu priifen, ob die Eingabe die Form 0"1*™ hat. Ist k nicht zu groB, dann
kann eine Division durch wiederholtes Abziehen und Zéhlen in der niederwerti-
gen n-dren Stelle erfolgen. Die Hauptschwierigkeit ist daher, den Wert von k zu
begrenzen. Dazu wird die grofite Zweierpotenz kleiner oder gleich k- n berechnet,
dazu n addiert, und durch wiederholte Division durch 2 eine Abschatzung der
Quadratwurzel aus k - n mit n verglichen. Eine weitere beschrankte Sprache, die
2dc erkennen konnen, ist

L={0M"|n>1}

Hier wird zunéchst getestet, ob die Eingabe die Form 012" hat. Dann wird 2
wiederholt durch 2 dividiert bis sich eine ungerade Zahl ergibt. Die Anzahl der
Wiederholungen kann in den héherwertigen Binérstellen gespeichert werden. Eine
detailierte Darstellung der Algorithmen (in etwas verallgemeinerter Form) findet

sich in [9].
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Als Folgerungen erhalten wir die bekannten Resultate, dafl 2dc mit fester Um-
kehrschranke auch auf beschrankten Sprachen schwécher als allgemeine 2dc sind
und daf} das Leerheitsproblem fiir 2dc auf beschrankten Sprachen unentscheidbar
ist (durch Reduktion des 10ten Hilbert-Problems, ein direkterer Beweis benutzt
Zwei-Zahler-Automaten [7]).

Abschlielend erwéhnen wir, dafl 2dc mit fester Umkehrschranke auf beschrank-
ten Sprachen aquivalent zu umkehrbeschrankten 2dpda sind [6], wahrend die Be-
ziehung von allgemeinen 2dc und 2dpda auf beschrankten Sprachen weiterhin of-
fen bleibt. Bine Sprache, deren Untersuchung sich hier anbietet, ist {0™ | n > 1},
die gema$ [8] von einem 2dpda erkannt wird.
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Sprachklassen, die von nichtdeterministischen Automaten einer bestimmten
Art, welche A-iibergdnge haben diirfen und keiner Platz- oder Zeitbeschrankung
unterliegen, erkannt werden, sind abgeschlossen unter rationaler Transduktion.
Dies ist gleichbedeutend mit dem Abschlufl unter Homomorphismen, inversen
Homomorphismen und dem Schnitt mit regularen Sprachen [Ber79]. Der Speicher
des Automaten kann durch eine Sprache beschrieben werden, welche fiir die Klasse
vollstandig beziiglich rationaler Transduktion ist.

Bekannte Beispiele hierfiir sind die kontextfreien Sprachen, fiir welche die
Dyck-Sprache vollstandig ist, wobei 6ffnende bzw. schiesende Klammern das Ein-
bzw. Auskellern eines entsprechenden Sybols beschreiben oder die restringier-
ten Einzahlersprachen (ROCL) fiir welche die Semi-Dyck-Sprache D] = {w €
{a,b}* | |w|la = |wlp A Yuv = w |uls > |ulp} vollstdndig ist, wobei a dem
Inkrement und b dem Dekrement des Zahlers entspricht.

Besitzt ein Automat mehrere Zahler, so erhédlt man eine vollstandige Spra-
che durch das entsprechende disjunkte Shuffle von vollstdndigen Sprachen fiir
einzelne Zahler [Gre78]. Bekannt ist, dafl ein Multicounterautomat (aus vielen
schwachen Zahlern) nur entscheidbare Sprachen erkennen kann (dies entspricht
dem Erreichbarkeitsproblem in Petrinetzen bzw. in Vektoradditionssystemen);
mit zweil Zdhlern mit Nulltest werden jedoch schon die rekursiv aufzdhlbaren
Sprachen charakterisiert.

Entscheidbar wiederum sind die Sprachen, die ein Prioritdtsmulticounterauto-
mat erkennen kann, welcher nach folgendem Prizip arbeitet [Rei94b]: AuBer dem
Nulltest von Zahler 1 kann auch, falls Zahler 1 Null ist, Z&hler 2 auf Leerheit
getestet werden oder allgemein, falls die Zahler 1 bis k — 1 den Wert Null haben,

*Neue Adresse: Wilhelm-Schickhard-Institut fiir Informatik, Eberhard-Karls-Universitat
Tiibingen, Sand 13, 72076 Tiibingen.
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kann Zahler k& auf Leerheit getestet werden. Dieser wird beschrieben durch ein
6-Tupel
A=(k,Z,%,6 z20,F)

mit Zustandsmenge Z, Eingabealphabet %, Ubergangsrelation
§C(Zx (DU} x{0...k}) x (Z x {-1,0,1}%),

Anfangszustand zg, akzeptierende Zustande E C Z, Konfigurationenmenge U4 =
Z x B* x IN*, Anfangskonfiguration o4(z) = (2o, z,0*) und Konfigurationsiiber-
gangsrelation

(z,az,n1, ..., NK) }I (2, z,n1 + 11, .0, Nl + k)

dismath gdw. z,2' € Z,a € U {2}, {(z,a,7),(2";21,...%)) €6, Vi< jn, =0
(und n;41 > 0 oder j = k).
Sei PDg :={A}, ¥k := {a1,b1,¢1, ..., g, b, cx } und PDy :=

{w € (Zk\ {e})” [ 5, _, (w) € PDr—y A

|w|ak = |w|bk N Yuv =w |u|ak > |u|bk}ck)*'

Die Sprache P Dy, ist vollstandig beziiglich rationaler Transduktion in der Klasse
k-PMC' der von einem Prioritdtsmulticounterautomaten mit & Zahlern erkann-
ten Sprachen. Hierbei entspricht a; dem Inkrementieren des Zahlers ¢, b; dem
Dekrementieren des Zahlers 7 und ¢; dem Nulltest des Zahlers ¢z und allen Zahlern
[ <1, da aus we;v € PDy, folgt dafl VI <1 |w|,, = |wls, gilt.

Ein Uberblick iiber entscheidbare Sprachklassen, deren Automaten und die
dazugehorigen, unter rationaler Transduktion vollstandigen Sprachen gibt Inklu-
sionsdiagramm 1.

Sowohl die Hierarchie k- PM (' als auch die Hierarchien mit blinden und schwa-
chen Zéhlern sind echt.

Ebenfalls von Interesse ist ein Zahler (auf den ganzen Zahlen vergleiche BLIND
in [Gre78]), bei dem aufler Inkrement und Dekrement anstelle eines Nulltest einen
Natiirlichkeitstest (d.h. Zahlerinhalt > 0) als Instruktion méglich ist. Mit 4 sol-
chen Zéhlern werden wieder die rekursiv aufzdhlbaren Sprachen charakterisiert.

Einen Prioritdtsnatiriichkeitstestautomaten kann man analog zum Prioritéats-
multicounterautomaten definieren; die einzigen Unterschiede sind dabei die neue
Konfigurationenmenge Cy = Zx%* x Z* und die Konfigurationsiibergangsrelation
(z,az,n1,...,n) fr (2',2,m1 + 11,...,n% + 1g), welche jetzt die Bedinung z, 2’ €
Z,a € %,{(z,a,7),(#,11,...14)) € &, Vi < jn; >0 hat.

Ein solcher Automat kann einen Prioritatsmulticounterautomaten mit der
doppelten Anzahl von Zahlern simulieren. Dabei wird ein Zahler durch zwei

! Automaten gemaf der Definition mit bzw. ohne diesen Zusatz lassen sich leicht ineinander
iiberfithren
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Prioritatsmulticounterautomat

N

Multicounterautomat mit
einem Nulltestzahler Kellerautomat

CFL Dj*

Prioritdtsschlangenautomat

Multicounterautomat
PBLIND = MC
| starker Zahlerautomat

BLIND OCL (D!*c)*

1-turn Kellerautomat

LIN {w$w? |w € {0,1}*}

schwacher Zahlerautomat

ROCL D!*

blinder Zahlerautomat
{w | |wla = |wls}

1-turn Zahlerautomat

{a"b" | n € IN}

endlicher Automat

Abbildung 1: Inklusionsdiagramm.

Zahler mit umgekehrtem Vorzeichen (Inkrementieren und Dekrementieren ver-
tauscht) simuliert. Einer der Zahler wird bei jedem Schritt auf > 0 gepriift wird
und der Nulltest wird durch einen Natiirlichkeitstest des ’Gegenzahlers’ simuliert.

Umgekehrt kann ein solcher Automat auch von einem Prioritdtsmulticounter-
automaten mit der doppelten Anzahl von Z&hlern simuliert werden. Der Inhalt
eines Zahlers wird als Differenz zweier Zéahler dargestellt und fiir jede Verande-
rung des simulierten Z&hlers wird nichtdeterministisch entweder der positive Teil
oder der negative Teil in umgekehrter Weise verdndert. Der Natiirlichkeitstest
wird durch einen Nulltest des negativen Teils simuliert.

Im Gegensatz zu Prioritdtsmulticounterautomaten 1a8t sich vermuten, daf
zugelassen werden kann, daf} die ersten zwei oder vielleicht auch drei (aber kei-
nesfalls vier) Zahler unabhéngig von ihrer Prioritdt auf Natiirlichkeit getestet
werden konnen, ohne dafl das Leerheitsproblem dadurch unentscheidbar wird.
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Ein solcher Automat kann Sprachen erkennen, die nicht in PM( liegen.
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1 Introduction

Graph generating devices were intensively studied in recent years. We shall deal
here with edge grammars as introduced by F. Berman [1]. These grammars gen-
erate pairs of words. All pairs whose components are words of the same length
n are seen as edges of a graph G,, while the components define the nodes of this
graph.

Formally, an edge grammar is a quintuple I' = (N, W, T, P, S) where N and W
are alphabets, T is a subset of (W U {\})?, A denoting the empty word, and
I"=(N,T,P,S) is a (string) grammar with the sets of nonterminals N, of ter-
minals T, of rules P, and the start symbol S € N.

' is called context-sensitive, context-free, linear, regular, respectively, iff IV is a
context-sensitive, context-free, linear, regular, respectively, grammar. If more-
over, T' is a subset of W? then the edge grammar is said to be even.

A word over T' can in a natural way be seen as a pair of words over W. The word
z € T* corresponds to the pair (p1(2), pa(2)) where p;, ps are the homomorphisms
(projections)

pi i T = W* pi(ar,a2) = a;,a, € WU{A} e =1,2.
For a given integer n, we define

E. () = {(v,w):v,w e W7, |v| = |w| =n,v=pi(z),w = ps(z),z € L(I")}
Vo(T) = {ve Wt :|v]=n,(v,w) € E,(T) or (w,v) € E,(T')}
Gn([') = (Va(l), En(T))

7
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Gn(T) is a directed graph with the set of nodes V,,(I') and the set of edges E,(T').
Since we can obtain from any directed graph a unique indirected one edge gram-
mars can be seen as generators of indirected graphs as well.

The set G(T') = {G,(T') : Go(I") non-empty ,n > 1} is called the graph language
generated by T

Some important graph families, such as the set of all complete binary trees, or the
set of all complete graphs, can be generated by even regular edge grammars, see
[2]. Note that these graph families cannot be described by context-free hyperedge
replacement or node label controled graph grammars.

On the other hand, it can be shown by consideration of the growth function that
several families of graphs, e.g. the set of all trees, are not generatable by even
regular edge grammars.

2 Results

The decision problems to be regarded are questions similar to problems known
from classical formal language theory, such as membership, equivalence, or empti-
ness. Additionally, we consider the following questions for an edge grammar I'
and a graph-theoretical property P.

Q1: Does G(I') contain a graph with property P?
Q2: Do all graphs of G(T') have property P?

Some results concerning classical problems were given in [2]. Berman and Shan-
non showed, moreover, undecidability for the questions Q1 and Q2 and several
properties in the context-sensitive case; for the question Q2, these results were
improved by Dassow [3] who proved undecidability for linear edge grammars and
special subgraph properties.

As regards classical problems we could obtain the following new results.

Theorem 1 The emptiness problem is decidable for context-free edge grammars.

Theorem 2 For an even regular edge grammar I' and a graph G, it s decidable
whether G(I') contains a graph

a) with the subgraph G,
b) with the induced subgraph G,

¢) which is isomorphic to G.

Theorem 3 The subgraph problem s in general undecidable for reqular and even-
linear edge grammars.
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Theorem 4 There are even-reqular edge grammars I'1, 'y such that the following
questions are undecidable for regular, even-linear edge grammars I'.

a) Is G(I') equal to G(T'1)?
b) Is G(T') disjoint with G(T'3)?
Now we shall note the new results concerning graph-theoretical properties.

Theorem 5 The question whether some graph generated by an edge grammar
contains a loop 1s

a) decidable for even-context-free egde grammars,

b) wundecidable for regular edge grammars.

Theorem 6 The questions whether the mazimal degrees of the graphs generated
by an edge grammar are bounded, bounded by a given number k, respectively, are

a) decidable for even-regular egde grammars,

b) wundecidable for even-linear edge grammars.

Theorem 7 The guestions Q1 and Q2 are undecidable for even-reqular edge
grammars and the properties given below.

a) connectedness

b) bipartiteness

c) acyclicity

d) planarity

e) edge/node k-colorability, k > 2
f) FEulerianity

g) Hamiltonicity

3 Conclusions

We could improve many of the decision results obtained earlier. The most in-
teresting open classical problems are the intersection emptiness and equivalence
problems for the even-regular case and the membership problem for the classes
between even-regular and context-sensitive edge grammars.

For a number of graph theoretical properties we have shown undecidability of the
questions Q1 and Q2 for the family of even-regular edge grammars. Decidability
could be obtained for some “local” properties. An interesting question is whether
these results can be generalized to a larger class of properties, e.g. properties that
can be expressed by means of first order logic.
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We introduce synchronized blocks SB as a new scheme to analyse large Petri
nets. Our scheme consists of blocks and a method to synchronize them. Blocks
are Petri nets of a simple structure defined by a graph grammar. The graph
grammar incorporates important concepts of high level programming languages.
The synchronization of blocks is done by merging equally labelled nodes. Such
glueings of graphs are well known concepts in graph grammar theory.

Our approach is motivated by automatic graph drawing being easy for blocks.
There is a need for tools which help drawing Petri nets in a nice way. For blocks
the underlying graph grammar is a suited tool, since the graph grammar is chosen
in a way to support simple drawings of blocks.

Our goal is a characterization of the class of Petri nets defined by synchronized

blocks.

Definition 1
Let G = (Ng, Pg, Sg) be a graph grammar as follows:

e Ng = (P,T,S) is a set of nonterminal nodes. A label P represents a place,
T a transition and S the marked place.

e Sg = {S} is the initial start symbol.
o Pg is the set of productions as shown in figure 1.

A block B = (P,T, F, Myp) is a directed bipartite graph g € S(G).

In order to model the behaviour of two or more concurrent working systems,
we provide some sort of synchronization. We assume that all nodes (places and
transitions) of one block have distinct labels. If there would be two or more

81
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S T

B ITP)T —®
(. B g g

P1: S-loop P2: Transition Sequence P3: Parallel Branch

P P

B P
T-ethe0 Bl ()

P4: Place Sequence P5: OR Branch P6: loop

Figure 1: The set P; of productions for G. The dots in P3 and P5 have the

meaning of ”"create as many branches as needed”.

equally labelled nodes in one block this action (transition) or state (place) would
be represented by one node only, as these equally labelled nodes represent the
same action or state. Qur synchronization operation uses the approach of merging
transitions, i.e. if some actions of different blocks are equally labelled, they repre-
sent a common action, so these transitions will be merged in the synchronization
operation. Places, representing internal states of a block, are kept disjoint.

Definition 2
Let B, = (P, T;, F;, My ;) be blocks from S(G). Define the Synchronized block net
N = OB, with N = (P, T, F, Myp) as follows:

P =UP T = UT:
F =UF, My = UMy,

Places are unified disjointly; common labelled transitions representing com-
mon actions in different blocks are merged into one transition. The definition
gets effective if the blocks B; are not pairwise disjoint.

Complexity of Synchronized Blocks

We have to deal with the complexity of deciding whether a given input Petri net
belongs to the class of synchronized blocks. For a Petri net N' = (P, T, F, M)
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the problem is to find k = | My| blocks, i.e. as many blocks as places are marked
by the initial marking M.

Problem Decomposition of B

INSTANCE Petri net N' = (P, T, F, M), the block defining graph grammar G
of definition 1.

QUESTION Is there a decomposition of A into k = | M|
blocks B; = (P, Ty, F;, My ;), such that N' = OB;?

Lemma
The problem “Decomposition of SB” belongs to NP.

Proof:

Choose B;, 1 € {1,...,| M|}

Verify whether B, € S(G), € {1,...,k} in O(n).

Verify whether OB; = N, i € {1,...,k} in O(n). O

We are interested in an efficient layout algorithm based on the class of syn-
chronized block nets. Therefore we are looking for a polynomial time algorithm
to decompose a given Petri net into its constituting blocks.

In our talk we will show some problems of such an algorithm by using the
example input net of figure 2.

\-%ﬂ%ﬂ O\i.%ﬂaﬂ

Figure 2: Example input Petri net. The different line styles mark the different
constituing blocks.
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Abstract

Causality-based partial order semantics allows an easy formulation of
weak fairness. It is demonstrated that this is true also for another partial
order semantics, namely for partial words.

1 Introduction

The interleaving approach describes a run of a concurrent system as a sequence of
actions. In contrast to this, we can also model a run as a partial order of actions;
this way we additionally give information on the independence of actions. Most
common are partial orders that describe the causality in system runs, e.g processes
in the model of safe Petri nets; but there are also others like partial words [Gra81].
Partial order semantics is intuitively appealing, but it has to be asked whether the
effort to handle partial orders instead of sequences is really worthwhile; and when
comparing the respective merits of partial order and interleaving semantics, one
should also take into account partial orders that are not so much causality-based.

Often, system runs are only of interest if they satisfy (weak) fairness, which
requires that no component of a concurrent system unnecessarily stops, i.e. that
an action is eventually taken if all needed resources are continuously available.
Processes allow a particularly simple characterization of fairness: let © be a
process and w one of its linearizations; then = is maximal (w.r.t. the prefix-
relation) if and only if w is fair [Rei84]. The purpose of this note is to show
that this result depends on the prefix-relation for partial orders and not on the
concept of causality; it holds just as well for partial words. The full version of
this note also considers so-called interval semiwords.

*This work was partially supported by the DFG and the ESPRIT Basic Research Working
Group 6067 CALIBAN (CAusal calcuLI BAsed on Nets).

84
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2 Petri nets and partial words

A (Petri) net N = (S,T,W, My) consists of finite disjoint sets S of places and
T of transitions, the weight function W : S x TUT x § — {0,1}, and the
wnitial marking My : S — INy. We assume that the reader knows some Petri net
notions like firing sequence, step, reachable marking, presets *¢ etc. A net is safe
if for all places s and reachable markings M we have M(s) < 1.

General assumption We assume that, for the rest of this abstract, some fixed
net N is given which is safe and has no transitions with empty preset.

We are interested in modelling system runs by partial orders. Hence, for us
a (finitely preceded, labelled) partial order p = (E, <,l) consists of a set E of
events, a labelling [ : E — T, and an irreflexive, transitive relation < on E such
that for each ¢’ € E there are only finitely many e with e < €'. If e < €, we call
e a predecessor of €' and €' a successorof e. If e < €’ or e = €', we write e < €.
Two events e and e’ are concurrent, e co €', if neither e < ¢’ nor €’ < e.

E' C E is left-closed, if for all ¢’ < e € E' we have ¢/ € E’; in this case,
(E',<',1") is a prefiz of (E, <,l), where <’ and !’ are the appropriate restrictions
of < and l. (E,<,l)is an augmentation of (E,<',1), if <’ is a subset of <. If <
is total, i.e. for all events e and e’ we have e < €', e =€’ or €' < e, then (E, <,!)
is a linearization of (E,<',1). In this case, we can view (FE, <,l) as a sequence
of transitions; this is also true for infinite F, since all partial orders are finitely
preceded by definition.

Most often a partial order semantics is given by so-called processes; in this
approach, the partial order models causality. Another view is that concurrency
is more than arbitrary interleaving but includes it. This idea is formalized in the
partial words of [Gra81]: in such a partial order, any set of pairwise concurrent
elements represents a step that can be fired provided the precedences prescribed
by the partial order are observed.

e We call a partial order (E, <,!) a partial word of N if for all finite disjoint
subsets B and C of E we have: if all elements of (' are pairwise concurrent
and B and BUC are left-closed, then the transitions in [(C') are concurrently
enabled under My + Y.cg W(l(e),.) — W (., l(e)), i.e.

S W, U(e) € My + Y W(ile),) — W(., 1(e)).

ecC ecB

It is not hard to see (by induction on |B|) that the marking mentioned is a
reachable marking, so by the general assumption for N equally labelled events
cannot be concurrent. Thus, a set C as above and, hence, any set of pairwise
concurrent events in a partial word has at most |T'| elements. Therefore, a partial
word is at most countable and it has a linearization. (The latter is not true for
uncountable partial orders, since linearizations have to be finitely preceded.)
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It is not difficult to see that the set of partial words is closed under augmen-
tation; i.e., if p is an augmentation of a partial word g, then p is a partial word,
too; see [Vog92] for the finite case. This shows that concurrency in partial words
is just seen as a possibility; possibly concurrent transitions can also be performed
sequentially.

The above is an extension of the original definition to infinite partial orders;
it is sensible as the following result shows (which also holds for unsafe or infinite

N).

Proposition 2.1 A partial order is a partial word of N if and only if all finite
prefizes are partial words of N.

3 Fairness and partial words

A system run is (weakly) fair, if each action occurs eventually provided the nec-
essary resources are continuously available; weak fairness is also called justice
or finite-delay property. The standard definition of a fair firing sequence is as
follows:

Definition 3.1 A firing sequence t1¢5 ... is fair® if either it is finite and no tran-
sition is enabled under the marking reached or it is infinite and for My[t1) M [ts)
M, ... we have: if for some ¢t € T and ¢ € IN we have M;[t) for all 7 > 1, then

t =t; for some 7 > 1. a

This definition is not fully adequate for concurrent systems: a resource is
continuously available, if it is available in all states between activities and during
all activities. Hence, we use the following refined version of fairness.

Definition 3.2 A firing sequence t1t, ... is fair if either it is finite and no tran-
sition is enabled under the marking reached or it is infinite and for My[t1) M [ts)
M, ... we have: if for some ¢t € T and ¢ € IN we have that ¢ and ¢;4; are
concurrently enabled under M; for all y > ¢, then some ¢; with j > ¢ equals ¢. O

Definitions 3.1 and 3.2 really differ. Take a net with a single, marked place
and two transitions ¢ and ¢, where ¢ is on a loop with the place, while ¢’ is just
in its postset. Intuitively, an infinite sequence of ¢’s should be fair, since the only
resource is repeatedly in use; it is in fact fair, but not fair®.

With Definition 3.2, maximality of a process corresponds to fairness of an
arbitrary linearization [Rei84]. Thus, fairness for processes can be defined much
more easily than for firing sequences. Our aim is to show analogous results for
partial words and interval semiwords. We start with a result which demonstrates
the close relation between fairness and the prefix-relation on partial orders.
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Theorem 3.3 A firing sequence w is fair if and only if — regarded as a partial
word — it 1s mazimal w.r.t. the prefiz-relation.

Proof: For finite w this is obvious. If an infinite w is not maximal, we can extend
it with one event e. The predecessors of e form a prefix v of w, and by definition
of a partial word [(e) is concurrently enabled with each transition after v under
the appropriate marking; hence, w is not fair.

If w is not fair due to some ¢ € T and 2 € IN, we add a t-labelled event
e succeeding the first 1 events of w. We have to check the requirement for all
appropriate B and C. If e € B, it is sufficient to check B — {e} and C' U {e} since
e is a maximal event. Hence, in the only interesting case C' consists of e and a
concurrent event, and [(C') is enabled by the assumption on ¢ and <. O

The theorem below, our main result, is immediately implied by 3.3 and the
following lemma, which we state without proof.

Lemma 3.4 Let p be an augmentation of a partial word q. Then q is a mazimal
partial word if and only if p is.

Theorem 3.5 Let w be a linearization of a partial word p. Then p s mazimal
w.r.t. the prefiz-relation if and only if w is fair.

This result can also be used for an independent proof of the result in [Rei84],
since processes can be identified with partial words which are not proper aug-
mentations of others [Kie88].
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Ein k-limitiertes TOL-System (%, H,w, k) (kurz k1TOL-System genannt, ein-
gefithrt in [3]) besteht aus einem TOL-System (X, H,w) sowie der Limitierung
k € N. Im Unterschied zur vollstindig parallelen Ersetzung von TOL-Systemen
werden bei klITOL-Systemen in jedem Schritt des Ersetzungsprozesses genau
min{k, #,w} Vorkommen eines jeden Symbols des Alphabets ¥ im gerade be-
trachteten Wort w ersetzt, wobei #,w die Anzahl des Vorkommens von a € %
in w ist. Fiir solche Systeme wurden bereits Steuerungen der Tafelanwendungen
in [4] betrachtet, die entsprechend den Steuerungen bei {iblichen TOL-Systemen
definiert sind (siehe z.B. [1]). Es wurden periodisch zeitvariierende, Matrix-, pro-
grammierte und graph-kontrollierte kITOL-Systeme mit gewahltem Kontext (ran-
dom context) mit und ohne Vorkommenspriifung betrachtet. Es zeigte sich, daf
die damit erzeugten Sprachfamilien schon bei gleichem & voneinander verschieden
sind und sich bei verschiedenen Limitierungen k jeweils unvergleichbare Sprach-
familien ergeben. Hier soll nun die Steuerung der Anwendung der Tafeln durch
eine reguldre Steuersprache betrachtet werden, wobei wir abweichende Ergebnisse
erhalten.

Es ist G = (¥, H,w, k, R) ein regular kontrolliertes klITOL-System, wenn R C
H* eine reguldre Menge ist. Die von G erzeugte Sprache besteht aus allen Wortern
w € X* mit einer Ableitung

D:(.u:>hi1 W1 =h,, -« =h,, Wn =W

n

gemaB G,sodaB h,, € Hyv=1,...,n,n € NU{0}, mit h; h,, ... h;, € Rgilt. Die
entsprechende Sprachfamilie werde mit £(rc, KITOL) bezeichnet. Wir betrachten
weiter Abbildungen oc,noc : H — P(%), die jeder Tafel eine Vorkommens- bzw.
Nichtvorkommensmenge zuordnen. Ein Wort w kann geméaf einer Tafel - genau
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dann weiter abgeleitet werden, wenn alle Symbole aus oc(h) in w vorkommen,
jedoch kein Symbol aus noc(h). In Verbindung mit der vorhergehenden Definiti-
on erhalten wir regulér kontrollierte k1T0L-Systeme G = (¥, H,w, R, oc,noc) mit
gewahltem Kontext mit oder ohne (falls noc(h) = 0 fiir alle h € H gilt) Vorkom-
menspriifung. Die entsprechenden Sprachfamilien werden als L(rc, rand, k1TOL)
bzw. L(rc, rand-app, KITOL) geschrieben, und es gilt nach den Definitionen

L(re,kITOL) C L(re, rand, kITOL) C L(rc, rand-app, k1TOL).

Im Gegensatz zu den Sprachfamilien in [4] erhalten wir hier:

Satz 1: Fiir alle k € N gilt

L(re, rand-app, k1TOL) = L(rc, rand-app, 11TOL) und
L(re, KITOL) C L(rc, 11TOL), L(rc, rand, kITOL) C L(re, rand, 11TOL).

Beweis: Der Beweis der angegebenen Inklusionen sowie von
L(re, rand-app, k1TOL) C L(rc, rand-app, 11TOL)
ist recht einfach und soll hier nicht angegeben werden. Wir zeigen
L(re, rand-app, 11TOL) C L(re, rand-app, k1TOL),

well dabei das Zusammenspiel der verschiedenen Parameter der Systeme sicht-
bar wird. Es sei G = (¥, H,w,1, R,oc,noc) ein regular kontrolliertes 11TOL-
System mit gewdhltem Kontext und Vorkommenspriifung. Wir definieren G' =
(2, H',w, k, R, oc',noc') mit

Y={d|acX}, B,={sa|aeX}, E=TUX U, und
H ={hi,hs |he HYU{h4 |0 #ACX,h€ H}.

Wir zeigen, daf mit der Folge hihihs von Tafeln ein Ableitungsschritt gemaB A
simuliert werden kann. Es ist

hi(a) = {a,a's*}, hi(a') = {a'}, hi(ss) = {84} fiir a € 2,
oc'(h1) = oc(h), noc'(h1) = noc(h)

definiert. Unter Beriicksichtigung der Vorkommens- und Nichtvorkommensmen-
gen von h wird wahlweise @ durch a's® ersetzt oder bleibt unverandert. Fiir &

Symbole a, falls vorhanden, wird diese Wahl durchgefiithrt. Die Tafel hy mit

hi(a) = {a}, R (a') = {a'}, hi(s,) = ¢ fiir a € %,
oc'(hy) = {54 | a € A}, noc'(hy) = (X — A)U (X' — {a' | a € A})

ist nur anwendbar, wenn k Symbole s, fiir a € A vorhanden sind, von denen
dann genau k geldscht werden. Die Tafel ist nur anwendbar fiir Worter w € A*,
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bei denen jedes Symbol aus A in w vorkommt. Verschiedene Teilmengen A C X
sind noétig, da in einem Wort nicht jedes Symbol von ¥ vorkommen muf.

Wenn nach Anwendung von h4 kein Symbol s, iibrigbleibt, hat man anfangs
genau ein a in a's” iiberfithrt. Eine Simulation eines korrekten Ableitungsschritts
des 1-limitierten Systems G wird nun durch die Tafel h3 mit

hs(a) = {a}, hs(a') = h(a), hs(sa) = {s4} flir a € &,
oc'(h3) = 0, noc'(hs) = X

abgeschlossen. Hatte man anfangs mehr als ein Symbol @ in a’s® {iberfiihrt, so
waren jetzt noch Symbole aus X, vorhanden und h3 nicht anwendbar.
Wir definieren also eine reguldre Substitution sb auf H* durch

sb(h) = {m}{hi |0 # A C S}{hs} fir alle h € H.

Folglich ist sb(R) reguldr. Wir wahlen R’ = sb(R) und schlieen, dafl die von G
und G’ erzeugten Sprachen gleich sind. O

Ob die Inklusionen echt sind oder nicht, ist offen. Der Satz zeigt, daf die
Familien der regular kontrollierten klTOL-Systeme mit gewdhltem Kontext und
Vorkommenspriifung fiir verschiedene k gleich sind. Ist L(re) die Familie der
rekursiv-aufzédhlbaren Sprachen, dann erhalten wir aulerdem

Satz 2: Fir alle k € N gilt L(re) = L(rec, rand-app, kITOL).

Beuweisskizze: DaB jede Sprache aus L(rc, rand-app, kITOL) eine rekursiv-aufzahl-
bare Sprache ist, ergibt sich aus der Churchschen These. Umgekehrt ist be-
kannt, dafl jede rekusiv-aufzéhlbare Sprache durch eine programmierte kontext-
freie Grammatik mit Vorkommenspriifung erzeugt werden kann. Zu dieser Gram-
matik wird zunéchst ein graph-kontrolliertes 11TOL-System mit gewahltem Kon-
text und Vorkommenspriifung konstruiert, das die Satzformen der gegebenen
Grammatik erzeugt. Zu diesem System wird schlielich ein regular kontrollier-
tes 11TOL-System mit gewdahltem Kontext und Vorkommenspriifung angegeben,
das die gegebene rekusiv-aufzahlbare Sprache erzeugt. Bei diesem letzten System
kommt es vor allem darauf an, dafl Worter mit Nichtterminalzeichen durch eine
Testtafel h; zum Abschlufl der Ableitung nicht durchgelassen werden. Dies wird
dadurch erreicht, daf die Nichtvorkommensmenge noc(h;) gleich der Menge der
Nichtterminalzeichen der gegebenen Grammatik gesetzt wird. O

Die Erzeugungsmaéchtigkeit der regular kontrollierten AlTOL-Systeme mit
gewahltem Kontext und Vorkommenspriifung beruht also vor allem auf den Ab-
bildungen noc: H — P(H).

Weiter erhalten wir

Satz 3: Fiir alle k € N gilt L(re, leOL);/L(rc, rand-app, KITOL). O
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Diese echte Inklusion wird durch die Sprache {a®" | n > 0} gegeben. Die
genaue Lage von L(re, rand, KITOL) beziiglich der beiden Sprachfamilien ist un-
bekannt.

Wird mit £(metalin) die Familie der metalinearen Sprachen bezeichnet, also
L(metalin) = UpenL(r-lin) (Vereinigung der Familien der r-linearen Sprachen),
so kann der folgende Satz bewiesen werden.

Satz 4: Fir alle & € N gelten die folgenden Aussagen: Es ist
L(metalin) ; L(re, KITOL).
Fir L € L(metalin) folgt L* € L(rc, kITOL). O

Weiter kann z.B. gezeigt werden, dafl die Sprachfamilien £(rc,kITOL) und
L(re, rand, kITOL) abgeschlossen sind unter Vereinigungsbildung.

Eine ausfithrliche Darstellung dieser Ergebnisse ist in [5] erschienen. Regular
kontrollierte KIETOL-Systeme wurden bereits in [2] untersucht.
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GI-Fachgruppe 0.1.5
,Automaten und Formale
Sprachen*

Wahl der Fachguppenleitung

Die Wahl der Leitung der GI-Fachgruppe 0.1.5 wurde am 29. September
1994 im Rahmen der Fachgruppen-Sitzung auf dem 4. Theorietag ,,Automaten
und Formale Sprachen® in Herrsching durchgefiithrt. Anwesend waren folgende
Fachgruppen-Mitglieder:

Michael Bertol (Stuttgart), Oliver Boldt (Magdeburg), Bernd Borchert (Heidel-
berg), Franz J. Brandenburg (Passau), Carsten Damm (Trier), Jiirgen Dassow
(Magdeburg), Volker Diekert (Stuttgart), Manfred Droste (Dresden), Henning
Fernau (Karlsruhe), Rudolf Freund (Wien), Annegret Habel (Bremen), Christi-
an Herzog (Frankfurt am Main), Markus Holzer (Miinchen), Klaus P. Jantke
(Leipzig), Dietrich Kuske (Dresden), Martin Kutrib (GieBen), Klaus-Jérn Lan-
ge (Miinchen), Helmut Lescow (Kiel), Gundula Niemann (Wiirzburg), Friedrich
Otto (Kassel), Holger Petersen (Hamburg), Bernd Reichel (Magdeburg), Klaus
Reinhardt (Stuttgart), Peter Rossmanith (Miinchen), Sebastian Seibert (Kiel),
Andreas Stiibinger (Passau), Ralf Stiebe (Magdeburg), Walter Vogler (Augs-
burg), Dietmar Watjen (Braunschweig).

Zum Wahlleiter wurde Herr Markus Holzer bestimmt. Der Wahlleiter stellte die 7
Kandidaten vor. Von den 29 abgegebenen Stimmzetteln waren 29 giiltig. Es wur-
den gewdhlt

Jirgen Dassow (Magdeburg), Manfred Droste (Dresden), Annegret Habel (Bre-
men), Friedrich Otto (Kassel), Wolfgang Thomas (Kiel).

Alle Gewahlten nahmen die Wahl an. Das Wahlprotokoll wurde verlesen und
genehmigt.
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Wahl des Fachgruppensprechers

Am 30. September 1994 einigten sich die anwesenden Mitglieder der Fachgrup-
penleitung darauf, dal Herr Dassow weiterhin das Amt des Sprechers und Herr
Thomas das Amt des stellvertretenden Sprechers wahrnehmen werden. Dieser
Vorschlag wurde einstimmig angenommen. Herr Dassow nahm die Wahl an; Herr
Thomas erklirte telefonisch seine Bereitschaft zur Ubernahme des Amtes.
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