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VorwortDie bisherigen Theorietage "Automaten und Formale Sprachen\ fanden in Mag-deburg (September 1991), Kiel (Oktober 1992), Schlo� Dagstuhl (Oktober 1993)statt. Im September 1994 wurde die Tradition in der Bildungsst�atte des Bay-rischen Bauernverbandes in Herrsching bei M�unchen fortgesetzt. Es nahmen 32Teilnehmer aus Deutschland und �Osterreich teil. Das wissenschaftliche Programmbestand aus angemeldeten Beitr�agen der Teilnehmer. Die Kurzfassungen der Bei-tr�age sind in diesem Bericht abgedruckt.Ich danke allen Teilnehmern f�ur Ihre interessanten Beitr�age und die Bereitschaftzur wissenscha
tichen Diskussion. Ich danke auch der Technischen Universit�atM�unchen f�ur ihre Unterst�utzung und allen MitarbeiterInnen der Bildungsst�attedes Bayrischen Bauernverbandes Herrsching f�ur ihren Einsatz vor und w�ahrendder Tagung. Ohne ihre organisatorische Hilfe w�are das Tre�en nicht m�oglich ge-wesen. Dem n�achsten Theorietag in Gie�en w�unsche ich viel Erfolg.Ein besonderer Dank gilt Frau Muriel Quenzer und Frau Barbara Thums f�ur diem�uhevolle Arbeit, diesen Bericht zu erstellen.T�ubingen, im Januar 1995 Markus HolzerKlaus-J�orn Lange
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VortragsprogammDonnerstag, den 29. September 19949:30{9:40 Begr�u�ung9:40{ Dietmar W�atjen, Regul�ar kontrollierte k-limitierte T0L-SystemeHenning Fernau, Programmierte Grammatiken und limitierte L Systeme alsSprachakzeptorenHans Lei�, De�nierbarkeit formaler Sprachen durch nicht-positive InduktionMartin Kutrib, Eingabeverfahren f�ur parallele Automaten11:00{11:20 Ka�eepause11:20{ Walter Vogler, Fairne� und HalbordnungssemantikFriedrich Otto, Solvability of word equations modulo �nite special con
uentstring-rewriting systemsKlaus Reinhardt, Vollst�andige Sprachen f�ur Z�ahlerautomaten12:20{14:00 Mittagspause14:00{ Rudolf Freund, Some new results on array grammarsAnnegret Habel, Collagen-GrammatikenRalf Stiebe, Neue Entscheidbarkeitsresultate f�ur Kantengrammatiken5



6 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\15:00{15:30 Ka�eepause15:30{ Carsten Damm, Nichtuniforme regul�are SprachenChristian Herzog, Pushdown automata with bounded nondeterminism and boun-ded ambiguityGundula Niemann, Highlights of Investigations on Weak Growing Context-Sensitive Grammars16:30{17:30 Vollversammlung der GI Fachgruppe 0.1.5Freitag, den 30. September 19949:30{ Franz Josef Brandenburg, Kontrollsprachen mit freien und links VariablenKlaus P. Jantke, Graphgrammatik-Konzepte in der Therapieplanung f�ur kom-plexe dynamische SystemeMarkus Holzer, Funktionale Probleme f�ur regul�are SprachenMichael Bertol, Algorithmen zur Normalformberechnung bzgl. Ersetzungssyste-men auf Co-Graph-Monoiden11:00{11:20 Ka�eepause11:20{ Dietrich Kuske, Minimale nichtdeterministische Automaten mit Ne-benl�au�gkeitsrelationenManfred Droste, Erkennbare und aperiodische Sprachen in Nebenl�au�gkeitsmo-noidenHolger Petersen,Die M�achtigkeit von Zwei-Weg-Z�ahlerautomaten auf beschr�ank-ten Sprachen12:20{ Mittagspause und Abreise



�Uber Algorithmen zurNormalformberechnung f�urErsetzungssysteme aufCo-Graph-MonoidenMichael Bertol�FB IV-InformatikInstitut f�ur InformatikUniversit�at StuttgartBreitwiesenstr. 20-2270565 Stuttgartemail: bertol@informatik.uni-stuttgart.deZusammenfassungWir betrachten das Normalformenproblem �uber frei partiell kommuta-tiven Monoiden bez�uglich eines endlichen und verk�urzenden Ersetzungs-systems. Bis jetzt war uns kein Algorithmus bekannt, der eine irreduzibleNormalform f�ur ein gegebenes Element in linearer Zeit berechnet. Es ge-lang uns eine Klasse von Abh�angigkeitsalphabeten zu identi�zieren, dieden Entwurf linearer Algorithmen erm�oglichen.1 EinleitungDie Theorie der Ersetzungssysteme �uber frei partiell kommutativen Monoiden(Spurmonoiden) vereinigt kombinatorische Aspekte der Wortersetzungen undGraphersetzungen. Diese Betrachtung f�uhrte zu e�zientenAlgorithmen zur Spur-manipulation. Wir untersuchen hier, ob das nicht-uniforme Normalformproblem(f�ur verk�urzende Ersetzungssysteme in linearer Zeit l�osbar ist. Bekannt ist f�ur denfreien Fall, da� der Algorithmus von R. Book lineare Komplexit�at besitzt. Ebensokann man irreduzible Formen f�ur kommutative Monoide (Vektorersetzungssyste-me) in Linearzeit bestimmen. Man k�onnte also erwarten, da� eine gr�o�ere Klasse�Partially supported by the ESPRIT Basic Research Actions No. 6317 ASMICS II.7



8 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\von Monoiden existiert, f�ur die das betrachtete Problem in linearer Zeit l�osbarist.Wir stellen hier einige Ideen und Konstruktionen bereit, die es erlauben, einenLinearzeitalgorithmus f�ur Cograph-Monoide zu entwerfen.2 NotationenMit � bezeichen wir ein endliches Alphabet; ein Abh�angigkeitsalphabet ist ein Paar(�;D), wobei D � � � � eine re
exive und symmetrische Abh�angigkeitsrelationist. Das Komplement I = � � � n D bezeichen wir als Unabh�angigkeitsrelation,und der Quotient IM = IM(�;D) = ��=fab = ba j (a; b) 2 Ig bezeichnet dasfrei partiell kommutative Monoid oder Spurmonoid. Ein Element t 2 IM nennenwir eine Spur. jtj ist die L�ange der Spur t, jtja die a-L�ange, f�ur a 2 �. Mitalph(t) = fa 2 � j jtja � 1g bezeichnen wir das Alphabet einer Spur. Wirnotieren die Menge f1; : : : ; kg mit [k].Eine Spur kann als eine partiell geordnete Multimenge betrachtet werden. Seiw = a1 : : : an 2 �� und ai 2 �, f�ur alle i 2 [n]. Dann entspricht die geordnete Mul-timenge (St;vt) der Spur t = [w] 2 IM, mit St = fa1; : : : ; ang und Ordnung vt,die wie folgt de�niert ist: ai vt aj, wenn sowohl i � j als auch (ai; aj) 2 D. DerAbh�angigkeitsgraph (einer Spur) ist das Hassediagramm dieser Multimenge.Eine Subspur s einer Spur t ist ein Untergraph des Abh�angigkeitsgraphen vont, in dem alle Pfade, die in s beginnen und enden, vollst�andig in s enthalten sind.Jede Subspur s von t ist ein Faktor, d.h. t = u � s � v. Eine Faktorisierung ist abernicht notwendigerweise eineindeutig. Beispielsweise gilt u � s �v0v00 = uv0 � s �v00 mitalph(s)�alph(v0) � I. Aber f�ur eine Faktorisierung t = u�s�v sind die Spuren u; sund v eindeutig als Subspuren identi�zierbar. Nat�urlich k�onnen unterschiedlicheSubspuren als Elemente von IM identisch sein.Beispiel: Im Beispiel �nden wir zwei Untergraphen, die Subspuren von t sind,und die die Spur l = [acb] repr�asentieren. Die Vorkommen sind wieder durch Po-lygone gekennzeichnet. Das gestrichelte Polygon umrandet einen Untergraphen,der kein Faktor ist.t = [acb][a][acb][ca]�= " ac b a c a b ac #Wir betrachten hier eine Unterklasse der frei partiell kommutativen Monoi-de, die Cograph-Monoide. F�ur zwei disjunkte Alphabete �, � de�nieren wir diedirekte Summe durch(�;D�)� (�;D�) = (� [�;D� [D�)und das Komplexprodukt mit(�;D�) � (�;D�) = (� [�;D� [D� [ (���) [ (���)):



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 9De�nition 2.1 (Cograph Monoid) Sei D die kleinste Klasse von Abh�angig-keitsalphabeten f(�;D) j D � � � �; id� � D; D � D�1g, die alle einelemen-tigen Alphabete (fag; f(a; a)g) enth�alt und die unter direkter Summe und unterKomplexprodukt abgeschlossen ist. Dann ist M = fM(X) j X 2 Dg die Klasseder Cograph-Monoide.Wir nennen die Zusammenhangskomponenten von (�;D) 2 D die Dekompo-sition, wenn der Graph (�;D) mehrere Zusammenhangskomponenten besitzt.Wenn (�;D) zusammenh�angend ist, nennen wir die Menge der Komplementeder Zusammenhangskomponenten des Komplementgraphs (�; (� � �) �D) dieDekomposition. Damit gilt f�ur IM� = IM(�;D�) und IM� = IM(�;D�)IM((�;D�)� (�;D�)) �= IM� � IM�IM((�;D�) � (�;D�)) �= IM� � IM�;Wobei IM� � IM� das �ubliche freie Produkt und IM� � IM� das direkte Produktist. Sei T die Menge der wohlgeformten Terme der Signatur, die alle Buchstabena 2 ��, sowie die Funktionssymbole � und � enth�alt (� und � sind assoziativund � zus�atzlich kommutativ). Sei IM = IM(�;D), wir de�nieren induktivh(�;D) : IM(�;D) = IM �! TIst (�;D) ein einelementiges Alphabet, dann ist h(�;D) die Identit�at x 7�! x.Andernfalls sei X = f(�i;Di) j i 2 [k]g die Dekomposition von (�;D).(i) Ist (�;D) die direkte Summe �i2[k](�i;Di), so de�nieren wirh(�;D) : IM �= Yi2[k] IM(�i;Di) �! T(t1; : : : ; tk) 7�! �(h(�1;D1)(t1); : : : ; h(�k ;Dk)(tk))(ii) Ist (�;D) das Komplexprodukt �i2[k](�i;Di), so de�nieren wirh(�;D) : IM �= �i2[k] IM(�i;Di) �! Tt1 � : : : � tn 7�! �(h(�i1 ;Di1)(t1); : : : ; h(�in ;Din)(tn));wobei t1 � : : : � tn die gew�ohnliche (alternierende) Faktorisierung (1 6= tj 2IM(�ij ;Dij), f�ur alle j 2 [n] und ij0 6= ij0+1, f�ur alle j0 2 [n� 1]) ist.Wir schreiben kurz h f�ur h(�;D). F�ur t 2 IM(�;D) nennen wir h(t) den Spurterm.Ist T (�;D) das h-Bild h(�;D)(IM(�;D)) � T , dann bildet (T (�;D); �; 1) einenMonoid, worin die 1 der leere Term ist und Konkatenation � durchl � t = 8>>><>>>: �(l1 � t1; : : : ; ln � tn) f = g = �; m = n(l1; : : : lm�1; lm � t1; t2; : : : ; tn) f = g = �; lm; t1 2 T (�i;Di)(l1; : : : ; lm; t1; : : : ; tn) f = g = �;lm 2 T (�i;Di) 6= T (�j;Dj) 3 t1



10 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\de�niert ist.Das bemerkenswerte von Cograph-Monoid-Spuren ist, da� diese Darstellungsich rekursiv fortp
anzt und da� sich durch die Struktur dieser Objekte die Po-sitionen von Faktoren e�zient bestimmen lassen.Lemma 2.2 Sei f(�i;Di) j i 2 [k]g die Dekomposition des Abh�angigkeitsalpha-bets (�;D). Wir bezeichen IMi = IM(�i;Di).(i) Im Falle eines direkten Produktes t; l 2 Qi2[k] IMi giltt = u � l � v () 8i 2 [k] : �i(t) = �i(u)�i(l)�i(v)wobei �i die Projektion IM(�;D) �! IMi ist.(ii) Im freien Produkt Fall t; l 2 �i2[k]IMi mit t = t1 � : : : � tn und l = l1 � : : : � lmgiltt = u � l � v () 9 j 2 [n] : tj+1 = l1 ^ : : : ^ tj+m�1 = lm�1 ^9 ~u : ~ul1 = tj+1 ^ 9 ~v : lm~v = tj+moder9i 2 [k] : l 2 IMi ^ 9 j 2 [n] 9 ~u 9 ~v : tj = ~ul~vDie grauen Polygone zeigen einen Faktor, die diagonalen Linien stellen die alter-nierende Sequenz des freien Produktes dar, und die horizontalen Linien trennendie einzelen Projektionen im direkten Produkt.Ein Spurersetzungssystem ist eine endliche Menge von Ersetzungsregeln R �IM(�;D) � IM(�;D). Die Derivationsrelation =)R ist durch x =)R y, mit x =ulv; y = urv f�ur ein u; v 2 IM und l! r 2 R de�niert. Mit =)�R bezeichnen wirden re
exiven und transitiven Abschluss von =)R. Wir nennen R verk�urzend,falls jlj > jrj f�ur alle l! r 2 R gilt. Eine Spur t ist irreduzibel, wenn t 2 Irr(R) =ft 2 IM j :9s : t =)R sg.Die Darstellung als Term erm�oglicht die Formulierung eines Algorithmus, dereinen Spurterm bottom-up reduziert. Das f�uhrt uns zum Hauptresultat.Theorem 2.3 Sei R 2 IM2 ein verk�urzendes Spurersetzungssystem �uber einemCograph-Monoiden IM 2 M. Weiter sei t 2 IM eine (beliebige) Spur. Dann ist esin linearer Zeit m�oglich einen irreduziblen Nachfolger t =)�R t̂ zu �nden.
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Control Languages under the 
-mode ofRewritingFranz J. BrandenburgUniversit�at PassauLehrstuhl f�ur InformatikInnstra�e 3394030 Passauemail: brandenb@informatik.uni-passau.deWe consider context-free grammars with regular control sets and matrix gram-mars and introduce a new mode of left derivations, called 
-mode for "�rst andleftmost" or "free and left variables". The 
-mode combines the leftmost and thefree mode of rewriting. It is motivated by the equivalence of such grammars withmultitape machines.All de�nitions are based on context-free grammars and context-free productions.For background see the textbooks of Salomaa [Sa] and Dassow and Paun [DP].A matrix grammar G = (N, T, M, S) combines its productions into matrices m= (A1! �1,..., Ar ! �r) such that the productions are applied in that order. Acontrol word is the string of labels of productions in a derivation. For a context-free grammar G and a regular set C de�ne the control language generated by Gunder C is L(G;C) = fw 2 T �jS )� w and � 2 Cg. If only leftmost derivationsare allowed then let Lleft(G;C) = fw 2 T � jS )� w is a leftmost derivation and� 2 C g be the left control language of G and C. The classes of control and leftcontrol languages are denoted by L(X, Y) and Lleft(X, Y), where X ranges overall context-free grammars and Y ranges over all regular sets.Left control languages have been introduced by Ginsburg and Spanier [GS] andhave been studied at depth by Greibach [Gr1]. For many classes of grammars Xand languages Y, left(X, Y) = fh(L\L') j L = L(G) for G 2X, L' 2Y and h isan erasing homomorphismg. Hence, Lleft(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= Lleft(CFG, LINCFL) and RE = Lleft(REG, DSPACE(log n)). The further can12



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 13be sharpened to Lleft(X-LINCFG, LINCFL) = RE, where X-LINCFG is theclass of extended linear context-free grammars. An extended linear context-freegrammar distinguishes ordinary and erasing nonterminals. Accordingly, it hasproductions of the form A ! uBv, A ! x and E ! �, where A and B areordinary nonterminals, x is a string of terminals and u and v consist of terminalsor of erasing nonterminals E which can only be rewritten to the empty word byE ! �:Such grammars generate (only) linear context-free languages, because the erasingnonterminals can be deleted from G. However, under control sets, the two typesof nonterminals are important and the erasing nonterminals become e�ective forthe control and selection of proper derivations. An extended linear context-freegrammar is right-nonterminal bounded of degree two, see [Gr1].On the other hand, for arbitrary derivations, the class of control languagesL(CFG, REG) is recursive. This is due to the decidability of the reachabilityproblem for Petri nets, see [Br, GW].De�nitionA matrix grammar G is in 
-mode, if for every matrix m = (A1 ! �1,..., Ar! �r) the �rst production A1 ! �1;;must be applied leftmost and the otherproductions can be applied freely. "
" stands for �rst leftmost. The "
"-mode canbe 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 countermachines.THEOREM 1For every recursively enumerable set L there is a matrix grammar (or a context-free grammar and a regular control set) in 
-mode G such that L = L(G).The 
-mode becomes e�ective, if we strictly distinguish free and left nonterminals.Moreover, the free nonterminals and their productions generate only the emptyword and thus operate as regulated rewriting.De�nitionA grammar G = (N, T, P, S) is an s
-grammar, if N = J [ F with J \ F = �,and S = SlSf where Sl 2 J and Sf2 F. J contains the left nonterminals and Fthe free nonterminals. Accordingly, there are left productions of the form A !u with A 2 J and u 2 (J [T)* and free productions of the form B ! v with B2 F and v 2 F*.Hence, for a free variable B, B )* w and w 2 T* implies w = �.



14 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\G is an s
-matrix grammar, if the �rst production of each matrix is a left pro-duction, and the other productions are free productions of the form given above.An s
-control language L is the language of an s
-grammar and a regular controlset C.Standard arguments show that matrix grammars and grammars with regularcontrol sets are equivalent under the s
-mode, too.LEMMAA language L is generated by a context-free s
-grammar and a regular controlset C i� L is generated by a s
 matrix grammar.The Petri net languages PNL play an important role for control languages. Recallthat PNL is the smallest intersection closed full AFL containing the semi-Dyck setD1'* and is the class of languages accepted by partially blind multicounter ma-chines, a class investigated by Greibach [Gr2]. If these machines are extended byan auxiliary pushdown stack, we obtain the class PDPBC. If the auxiliary push-down stack is one-reversal bounded these machines de�ne the class 1-PDPBC.It has been proved at several places that PNL does not contain the set of palin-dromes PAL = fw wR j w 2 fa, bg*g, which is a linear context-free language.Hence, PDPBC and 1-PDPBC are proper extensions of PNL.From AFL theory we obtain PDPBC = fh(L \ L') j L 2 CFL, L' 2 PNL, and his an erasing homomorphismg and 1-PDPBC = fh(L \ L') j L 2 LIN-CFL, L'2 PNL, and h is an erasing homomorphismg.Our main results characterizes these classes in a new way.THEOREM 2PDPBC = fLleft(G, C) j G is a CFG, C 2 PNLg= fLsfl(G, C) j G is a CFG, C is a regular setg= fLsfl(G, C) j G is a CFG, C 2 PNLgTHEOREM 31-PDPBC = fLleft(G, C) j G is an extended linear CFG, C 2 PNLg= fLsfl(G, C) j G is an extended linear CFG, C is a regular setg= fLsfl(G, C) j G is an extended linear CFG, C g2 PNLgand this class is recursive.To the contrary, observe that ordinary linear grammars yield only a homomorphicreplication, i.e.,fL(G, C) j G is a linear CFG, C 2 PNLg = fLsfl(G, C) j G is alinear CFG, C 2 PNLg = fL j L = h1(w)h2(wR) j w 2 C, C 2 PNL, h1 and h2are homomorphismsg, and this class is recursive.
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Nichtuniforme regul�are SprachenCarsten DammFB IV-InformatikUniversit�at Trier54286 Trieremail: damm@uni-trier.de Markus Holzer�Institut f�ur InformatikTechnische Universit�at M�unchenArcisstr. 21, 80290 M�unchenemail: holzer@informatik.uni-tuebingen.deEndliche Automaten sind ebenso wie Turing-Maschinen ein typisch uniformesBerechnungsmodell: f�ur jede Eingabe wird der gleiche Algorithmus verwendet.Demgegen�uber stehen nichtuniforme Berechnungsmodelle, die f�ur verschiedeneEingabel�angen verschiedeneAlgorithmen verwenden. Typische Vertreter sind Fol-gen von Schaltkreisen. Dieses Herangehen ist nicht unrealistisch: ein Rechner mitinterner 16 Bit-Arithmetik verwendet intern andere Algorithmen als ein Rechnermit 32 Bit Arithmetik.Es ist nicht ohne weiteres m�oglich, Komplexit�atsklassen zu vergleichen, diedurch nichtuniforme und uniforme Berechnungsmodelle de�niert sind, denn nich-tuniforme Berechnungsmodelle k�onnen auch nichtrekursive Sprachen berechnen.Stattet man aber die uniformen Modelle mit Zusatzmechanismen aus, die ihnenerlauben, in Abh�angigkeit von der Eingabel�ange Algorithmen auszuw�ahlen, sowird ein Vergleich m�oglich.Es gibt mehrere M�oglichkeiten, diese Zusatzmechanismen zu realisieren. Diefolgende Variante stammt von Karp und Lipton [4] und hat den Vorteil, in ihrerFormulierung modellunabh�angig zu sein.De�nition 1 Sei S eine Teilmenge von f0; 1g� und sei h :N! f0; 1g�, wobei Ndie Menge der nat�urlichen Zahlen ist. Mit S : h wird die Menge fxjx#h(jxj) 2 Sgbezeichnet.Sei V eine Klasse von Sprachen �uber f0; 1g und F eine Klasse von Funktionenvon N in f0; 1g�, dann wird de�niertV=F = fS : hjS 2 V; h 2 Fg:Als Funktionenklassen kann man beispielsweise poly oder const betrachten, dieaus Funktionen vonN in f0; 1g� bestehen, f�ur die jf(n)j polynomial bzw. konstant�Neue Adresse: Wilhelm-Schickhard-Institut f�ur Informatik, Eberhard-Karls-Universit�atT�ubingen, Sand 13, 72076 T�ubingen. 16



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 17beschr�ankt ist. Mit dieser Konstruktion kann man zu jeder uniformen Sprach-klasse ein nichtuniformes Pendant betrachten. �Ubertragen auf ein ressourcen-beschr�anktes Berechnungsmodell A bedeutet dies, A erh�alt zusammen mit derEingabe x der L�ange n ein Wort �n = h(n) und Zugeh�origkeit zur Sprache h�angtdavon ab ob A das gesamte Wort x#�n akzeptiert. Karp und Lipton nanntendieses Modell "Turing machines that take advice | Turing Maschinen, die aufeinen Rat h�oren\.Wir untersuchen endliche Automaten mit polynomialen Advices. Die von ih-nen akzeptierten Sprachen nennen wir nichtuniforme regul�are Sprachen, die ent-sprechende Sprachklasse wird mit mit REG=poly bezeichnet.Motiviert wurde diese Untersuchung dadurch, da� sich verschiedene Nich-tuniformit�atsmechanismen unterschiedlich auswirken auf die Berechnungskraftvon Modellen mit geringen Ressourcen. Wir werden feststellen, da� nichtuni-forme regul�are Sprachen "fast regul�are\ Sprachen sind, die Berechnungskraft vonendlichen Automaten durch Advices also nicht sehr stark erh�oht wird. Verwendetman allerdings einen anderen Nichtuniformit�atsbegri�, so gewinnt man eine �uber-raschende Charakterisierung einer wichtigen Schaltkreiskomplexit�atsklasse ([1]).Wenn zus�atzlich zu der endlichen Kontrolle noch s(n) Speicherplatz benutzt wer-den darf, so stellt man fest, da� die entsprechenden Komplexit�atsklassen erstzusammenfallen, sobald s(n) = 
(log n) gilt. Wir sind auf diesen Unterschied ge-sto�en bei der Untersuchung des Komplementabschlu�es 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 k�onnen nur sehr wenig Nichtuniformit�at nutzen. 1 Aus diesemErgebnis erh�alt man die folgende strukturelle Charakterisierung nichtuniformerregul�arer Sprachen:Satz 2 Eine Sprache L � f0; 1g� ist nichtuniform regul�ar genau dann, wenn sie"st�uckweise regul�ar\ ist, dh. wenn es ein k 2 N, regul�are Sprachen L1; : : : ; L2ksowie eine Abbildung c :N! f1; : : : ; 2kg gibt, so da� f�ur alle n 2 N gilt:L \ f0; 1gn = Lc(n) \ f0; 1gn:In diesem Sinne sind nichtuniforme regul�are Sprachen "fast regul�ar\, Pumping-Argumente sind aber nicht unmittelbar anwendbar. Zum Beweis von Separierun-gen sind st�arkere Hilfsmittel notwendig. Es stellt sich beispielsweise sofort dieFrage, ob ein endlicher Automat dessen Advices h�ochstens die L�ange k haben,mehr kann, als ein Automat, der k + 1-Bit-Advices nutzen kann. Es gilt:1Im Vergleich dazu kann ein Pushdown-Automat polynomiale Advices nutzen: Man kannzeigen CFL=const � CFL=poly.



18 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\Satz 3 REG=0 � REG=1 � REG=2 � : : : � REG=k � REG=(k + 1) � : : :.Die erste dieser Inklusionen folgt daraus, da� REG=0 = REG gilt, w�ahrend inREG=1 bereits nichtrekursive Sprachen liegen, beispielsweise alle un�aren Spra-chen. Die anderen Separierungen k�onnen mit Hilfsmitteln der Kolmogorov-Kom-plexit�at bewiesen werden.Satz 4 f0n1njn 2 Ng 62 REG=const.Auch dieser Satz kann mit einem Kolmogorov-Argument bewiesen werden. Einanderer Beweis basiert auf van der Waerden's Theorem und dem Pumping Lem-ma. Van der Waerdens's Theorem ist auch der Schl�ussel zur Separierung dergesamten Chomsky-Hierarchie mit konstanter Nichtuniformit�at.Wir haben au�erdem gezeigt, da� ein weiteres Nichtuniformit�atsmodell, dasvon Ibarra und Ravikumar [3] eingef�uhrt wurde, zu der gleichen Klasse nichtuni-former regul�arer Sprachen f�uhrt, wie der Karp/Lipton-Ansatz.Literatur[1] David A. Mix Barrington. Bounded width polynomial size branching pro-grams can recognize exactly those languages in NC1. Journal of Computerand Systems Sciences, 38:150{164, 1989.[2] Carsten Damm and Markus Holzer. Inductive counting below LOGSPACE.In Mathematical Foundations of Computer Science, volume 841 of LectureNotes in Computer Science, pages 276{285, Ko�sice, 1994. Springer-Verlag.[3] Oscar Ibarra and B. Ravikumar. Sublogarithmic-space turing-machines, non-uniform space complexity, and closure properties. Mathematical SystemsTheory, 21:1{17, 1988.[4] Richard M. Karp and Richard J. Lipton. Turing machines that take advice.L'Enseignement Math�ematique, 28:191{209, 1982.



Erkennbare und aperiodische Sprachenin Nebenl�au�gkeitsmonoidenManfred DrosteInstitut f�ur AlgebraTechnische Universit�at DresdenMommsenstr. 1301062 Dresdenemail: droste@math.tu-dresden.deErkennbare und aperiodische Sprachen von W�ortern �uber einem endlichenAlphabet wurden intensiv untersucht. In der Theorie der Traces (Spuren) gabOchmanski eine Verallgemeinerung von Kleenes klassischem Satz �uber regul�areWortmengen, und Guaiana, Restivo und Salemi bewiesen Sch�utzenbergers Ko-inzidenzresultat der aperiodischen und sternfreien Sprachen in freien Monoidenauch f�ur Trace-Monoide. Wir geben eine weitere Verallgemeinerung dieser Resul-tate auf Sprachen in sog. Nebenl�au�gkeitsmonoiden an.Spuren bilden ein mathematisches Modell f�ur ein paralleles System, in demvon der Reihenfolge zweier unabh�angiger Aktionen abgesehen wird; die Un-abh�angigkeit wird hierbei durch eine bin�are Relation auf dem zugrunde liegendenAlphabet der Aktionen beschrieben. Wir betrachten hier ein allgemeineres Mo-dell, in dem die Unabh�angigkeit zweier Aktionen auch von dem jeweiligen Zustanddes zugrunde liegenden Systems abh�angt. Ein Automat mit Nebenl�au�gkeitsrela-tionen ist ein Quadrupel A = (S;E; T; k), in dem S die Menge der Zust�ande,E die Menge der Aktionen (Ereignisse), T � S � E � S die deterministischeTransitionsrelation und k = (ks)s2S ein System von bin�aren Unabh�angigkeits-relationen ks (s 2 S) auf E ist. Zwei Berechnungsfolgen (s; a; p)(p; b; r) und(s; b; q)(q; a; r) werden f�ur �aquivalent erkl�art, falls a ks b. Dies induziert auf derMenge BF(A) aller endlichen Berechnungsfolgen von A eine Kongruenz �, undder Quotient M(A) = BF(A)= � [ f0g, mit Konkatenation als Operation (und0 als "Fehlerelement\, um eine �uberall de�nierte Monoidoperation zu erhalten)hei�t Nebenl�au�gkeitsmonoid �uber A. Falls A nur einen Zustand hat, erhaltenwir so gerade die Trace{Monoide.In vorhergehenden Arbeiten haben wir Zusammenh�ange dieser Automatenmit der Theorie der Bereiche und mit Petri-Netzen mit Kapazit�aten (place/19



20 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\transition-nets) untersucht. Hier erhalten wir zun�achst eine Charakterisierungder erkennbaren Sprachen in den Monoiden M(A), falls A ein endlicher Automatmit Nebenl�au�gkeitsrelationen ist: Unter einer geeigneten n�otigen Voraussetzung,da� die Nebenl�au�gkeitsrelationen von A lokal voneinander abh�angen, zeigen wir,da� 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 nebenl�au�ge Iteration konstruieren l�a�t. Dies verallgemeinert denSatz von Ochmanski; ist hierbei die Unabh�angigkeitsrelation leer, so reduziert sichdie nebenl�au�ge Iteration genau zu der klassischen Iteration und wir erhalten denSatz von Kleene.In Nebenl�au�gkeitsmonoiden sind aperiodische Sprachen sternfrei, jedoch imallgemeinen nicht umgekehrt; Produkte aperiodischer Sprachen sind i.a. nichtmehr aperiodisch, sondern nur noch m{periodisch, wobei m = mA von Aabh�angt. Unter einer geeigneten Voraussetzung an A ist jedoch mA = 1, so da�in diesem Fall die aperiodischen und die sternfreien Sprachen von M(A) wiederzusammenfallen. Dies verallgemeinert den Satz von Guaiana, Restivo und Salemi,und ist hier wieder die Unabh�angigkeitsrelation trivial, so folgt der "klassische\Satz von Sch�utzenberger als Spezialfall.



Programmierte Grammatiken undlimitierte L Systeme alsSprachakzeptorenHenning Fernau�Lehrstuhl Informatikf�ur Ingenieure und NaturwissenschaftlerUniversit�at KarlsruheAm Fasangarten 576128 Karlsruheemail: fernau@ira.uka.deHenning BordihnFakult�at f�ur InformatikOtto-von-Guericke-Universit�at MagdeburgPostfach 412039016 Magdeburgemail: bordihn@cs.uni-magdeburg.deBekannterma�en gilt f�ur die Chomsky-Hierarchie, da� generierende Typ-i-Grammatiken genauso beschreibungsm�achtig sind wie akzeptierende Typ-i-Grammatiken, s. z.B. [10]. Interessanterweise gilt diese triviale �Aquivalenz f�urregulierte bzw. eingeschr�ankt parallele Ersetzungsverfahren i. a. nicht mehr. Die-ses Ph�anomen haben wir f�ur zahlreicheGrammatiktypen festgestellt, wie unseremBericht [1] sowie einigen Zeitschriftenver�o�entlichungen [2, 7, 6] zu entnehmen ist.In diesem Kurzvortrag konzentrieren wir uns auf programmierte Grammatikenund limitierte L Systeme, jeweils mit kontextfreien Kernregeln.Entscheidend ist, wie wir die f�ur generierende Grammatiken gegebene De�niti-on eines Ableitungsschrittes auf den akzeptierenden Fall �ubertragen. Wir w�ahltenden folgenden Ansatz: Nimm De�nition f�ur den generierenden Fall und �andere�Neue Adresse: Wilhelm-Schickhard-Institut f�ur Informatik, Eberhard-Karls-Universit�atT�ubingen, Sand 13, 72076 T�ubingen. 21



22 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\sie m�oglichst wenig, so da� sie f�ur den generierenden und den akzeptierendenFall pa�t.Damit erhalten wir triviale �Aquivalenzen zwischen akzeptierendem und gene-rierendem Modus,� falls bei gesteuerter Ersetzung nur Bedingungen an den Kontext `um dieErsetzungsstelle herum' gestellt werden (z.B. Random Context) und� falls reine, vollst�andige parallele Ersetzung (L Systeme) betrachtet wird.Anders verh�alt es sich bei den folgenden Beispielen:Beispiel 1. Eine programmierte Grammatik [8, 11, 10] G ist bestimmt durch einNichtterminalalphabet VN , ein Terminalalphabet VT , (VG = VN [ VT ), eine end-liche Menge P von Produktionen sowie das Startsymbol S 2 VN . Produktionenhaben die Form (r : � ! �; �(r); �(r)), wobei r : � ! � eine mit r markier-te Kernregel � ! � (�; � 2 V �G) ist und �(r); �(r) � Lab(P ) Markenmengensind (Erfolgs- und Mi�erfolgsfelder). F�ur (x; r1) und (y; r2) aus V �G � Lab(P ) de-�nieren wir (x; r1) ) (y; r2) gdw. entweder x = z1�z2; y = z1�z2; (r1 : � !�; �(r1); �(r1)) 2 P und r2 2 �(r1) oder x = y, falls die Regel r1 : � ! � einerProduktion (r1 : � ! �; �(r1); �(r1)) 2 P nicht anwendbar auf x ist und r2 in�(r1) liegt. Wie �ublich bezeichne �) den re
exiven transitiven Abschlu� von ).Wir de�nierenLgen(G) = fw 2 V �T j (S; r1) �) (w; r2) f�ur r1; r2 2 Lab(P )g ;Lacc(G) = fw 2 V �T j (w; r1) �) (S; r2) f�ur r1; r2 2 Lab(P )g :Lgen(G) 2 Lgen(P,CF; ac), gdw. f�ur jede Kernregel � ! � aus G � 2 VN(Kontextfreiheit) gilt. Lacc(G) 2 Lacc(P,CF; ac), gdw. f�ur jede Kernregel �! �aus G � 2 VN gilt. Gibt es keinen Vorkommenstest in G, d. h. gilt �(r) = ;f�ur jede Regel r 2 Lab(P ), so schreiben wir genauer Lgen(G) 2 Lgen(P,CF)bzw. Lacc(G) 2 Lacc(P,CF). Fallen Erfolgs- und Mi�erfolgsfelder stets zusam-men, d. h. �(r) = �(r) f�ur jede Regel r 2 Lab(P ), so schreiben wir statt dessenLgen(G) 2 Lgen(P,CF;ut) bzw. Lacc(G) 2 Lacc(P,CF;ut). Das Fehlen von �-Produktionen kennzeichnen wir durch CF-� anstelle von CF.Beispiel 2. Ein 1-limitiertes ET0L-System [12, 3]G ist bestimmt durch ein Nicht-terminalalphabet VN , ein Terminalalphabet VT , (VG = VN [ VT ), eine endlicheMenge P von Tafeln sowie das Startsymbol S 2 VN . Eine Tafel ist eine endlichMenge Pi von kontextfreien Produktionen. x ) y (f�ur x; y 2 V �G) gdw. es eineTafel Pi und Partitionen x = x0�1x1 � � ��nxn, y = x0�1x1 � � ��nxn derart gibt,da� �� ! �� 2 Pi f�ur jedes 1 � � � n und �� 6= �� f�ur � 6= � gilt, und jede linkeSeite z einer Produktion aus Pi entweder gleich einem �� oder nicht enthalten in



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 23Sub(x0) [ Sub(x1) [ � � � [ Sub(xn) ist. Die zugeh�origen Sprachfamilien schreibenwir Lgen(1lET0L) bzw. Lacc(1lET0L). Wie bei L Systemen kennzeichnen wirdas Fehlen von �-Produktionen durch ein P f�ur `propagierend'.Ergebnisse. Die auf den ersten Blick durchaus erstaunlichen Zusammenh�angezwischen programmierter und limitiert-paralleler Ersetzung �nden sich auch imakzeptierenden Fall. In den F�allen, in denen akzeptierender und generierenderModus gleichm�achtig sind, ist der Nachweis nicht mehr trivial. Wir wollen hieraber anmerken, da� beispielsweise f�ur programmierte Grammatiken mit leerenMi�erfolgsfeldern eine (beinahe) triviale �Aquivalenz von akzeptierendem und ge-nerierenden Modus festgestellt werden kann. Wir listen im folgenden einige Er-gebnisse auf.� Lgen(P,CF� �) = Lacc(P,CF� �) � L(CS)� Lgen(P,CF) = Lacc(P,CF) � L(REC) �� Lgen(P,CF,ac) = Lacc(P,CF,ac) = L(RE)� Lgen(1lEPT0L) � Lgen(P,CF � �;ut) � Lgen(P,CF � �; ac) � L(CS) =Lacc(1lEPT0L) = Lacc(P,CF� �;ut) = Lacc(P,CF� �; ac)� Lgen(1lET0L) = Lgen(P,CF,ut) �� Lgen(P,CF,ac) = Lacc(1lET0L) = Lacc(P,CF,ut) = Lacc(P,CF,ac)O�ene Frage. Ist die letzte Inklusion echt oder nicht? Wir konnten nur zeigen,da� es im Falle Lgen(P,CF,ut) = Lgen(P,CF,ac) keinen Algorithmus gibt, dereine beliebige (P,CF,ac)-Grammatik in eine �aquivalente (P,CF,ut)-Grammatik�uberf�uhrt (sonst w�are das Leerheitsproblem f�ur (P,CF,ac)-Grammatiken ent-scheidbar).Hinweis. Wir konnten j�ungst zeigen [4], da� | entgegen einer urspr�unglichenVermutung | Lgen(1lET0L) unentscheidbare Sprachen enth�alt. Es gilt sogarder folgenden Zusammenhang: Lgen(1lET0L) umfa�t genau dann alle aufz�ahlba-ren Sprachen, wenn Lgen(1lET0L) gegen Durchschnitt mit regul�aren Sprachenabgeschlossen ist.Au�erdem konnten wir noch erg�anzend zeigen, da�Lgen(1lEPT0L) = Lgen(P,CF� �;ut)gilt [5]. Es gibt zudem weitere Kennzeichnungen dieser Sprachklassen mit Hilfeanderer Regulationsmechanismen, so wie dies auch schon von Rozenberg und Sa-lomaa im Bericht [9] angedeutet wird.



24 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\Literatur[1] H. Bordihn and H. Fernau. Accepting grammars and systems. TechnicalReport 9/94, Universit�at Karlsruhe, Fakult�at f�ur Informatik, 1994.[2] H. Bordihn and H. Fernau. Accepting grammars with regulation. Interna-tional Journal of Computer Mathematics, 53:1{18, 1994.[3] J. Dassow. A remark on limited 0L systems. J. Inf. Process. Cybern. EIK(formerly Elektron. Inf.verarb. Kybern.), 24(6):287{291, 1988.[4] H. Fernau. Membership for 1-limited ET0L languages is not decidable. J. Inf.Process. Cybern. EIK (formerly Elektron. Inf.verarb. Kybern.), 30(4):191{211, 1994.[5] H. Fernau. Characterizations of unconditional transfer. (in preparation),1995.[6] H. Fernau. A note on uniformly limited ET0L systems with unique inter-pretation. To appear in Information Processing Letters, 1995.[7] H. Fernau and H. Bordihn. Remarks on accepting parallel systems. Inter-national Journal of Computer Mathematics, 57(3+4), 1995. (To appear).[8] D. J. Rosenkrantz. Programmed grammars and classes of formal languages.Journal of the Association for Computing Machinery, 16(1):107{131, 1969.[9] G. Rozenberg and A. K. Salomaa. Context-free grammars with graph-controlled tables. Technical Report DAIMI PB-43, Institute of Mathematicsat the University of Aarhus, Ny Munkegade, DAN{8000 Aarhus C, January1975.[10] A. K. Salomaa. Formale Sprachen. Berlin: Springer, 1975.[11] E.D. Stotskii. Control of the conclusion in formal grammars. Proble-my peredachi informacii; translated: Problems of information transmission,7(3):257{270, 1971 (Translation 1973).[12] D. W�atjen. k-limited 0L systems and languages. J. Inf. Process. Cybern.EIK (formerly Elektron. Inf.verarb. Kybern.), 24(6):267{285, 1988.



Some new results on array grammarsRudolf FreundTechnische Universit�at WienInstitut f�ur ComputersprachenResselgasse 3, A-1040 Wien�Osterreichemail: freund@csdec1.tuwien.ac.atAbstract. 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 theleft hand side consisting of one non-terminal symbol surrounded bysome blank symbols #, but with no restrictions imposed on the righthand side) in combination with well-known control mechanisms forregulated rewriting ([2]), i. e. in two-dimensional programmed arraygrammars and matrix array grammars as well as ordered array gram-mars.1 IntroductionBy imposing speci�c 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 avery restricted form of context-free two-dimensional array productions, i. e. withthe right hand side being a �nite connected pattern of non-blank symbols only.In the one-dimensional case, these restricted context-free array productions allowthe generation of regular one-dimensional array languages only ([4]).In this paper we report on some new results obtained for array grammars incombination 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 generativepower of #-context-free two-dimensional array productions in combination withthese control mechanisms are stated; more detailed informations and full proofscan be found in [5]. 25



26 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\In the string case, the additional use of �-rules of the form A ! � increasesthe generative power of monotonic context-free productions in such a way thatprogrammed grammars with appearance checking and matrix grammars with ap-pearance checking using arbitrary context-free productions allow the generationof any recursively enumerable string language, which is not possible with pro-grammed grammars without appearance checking respectively matrix grammarswithout appearance checking ([2]). In contrast to the string case, the additionaluse 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 monotoniccontext-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 withappearance checking using monotonic context-free array productions; yet as itis proved in [5], even matrix array grammars without appearance checking andprogrammed array grammars without appearance checking using #-context-freetwo-dimensional array productions can already generate any recursively enumer-able two-dimensional array language (using other proof techniques, in [3] it couldonly be shown that matrix array grammars with appearance checking and pro-grammed array grammars with appearance checking can generate any recursivelyenumerable array language).2 De�nitionsFor an alphabet V , by V 2+ we denote the set of two-dimensional non-empty�nite arrays of symbols in V (patterns obtained by marking a �nite number ofunit squares of the plane with symbols in V ; as neither the origin nor the axesof the plane are �xed, each pattern is identi�ed by its marked squares, withoutreference to its \position" in the plane). The elements of V 2+ are called arraysover V and sets of arrays are called array languages.Given an array x 2 V 2+ (for some alphabet V ) and a �nite pattern � ofsymbols in V [f#g, we say that � is a sub-array of x, if we can place � on x suchthat all squares of � marked by symbols in V coincide with the correspondingsymbols in x and each blank symbol # in � corresponds to a blank symbol # inx. An array grammar is a construct G = (N;T; P; S;#), where N;T are disjointalphabets, S 2 N , # is a special (blank) symbol, and P is a �nite set of arrayproductions of the form �! �, where �; � are �nite patterns over N [ T of thesame shape. The derivation relation x =) y is de�ned, for x; y 2 (N [ T )2+, ifthere is a rule � ! � 2 P such that � is a sub-array of x and y is obtained byreplacing � in x by �. The re
exive and transitive closure of =) is denoted by=)�, and the array language generated by G is de�ned byL(G) = fx 2 T 2+ j S =)� xg:



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 27An array production �! � in P is said to be monotonic if the non-# symbols in� are not replaced by # in �; �! � in P is called #-context-free if the left-handside � consists of one non-terminal symbol surrounded by some blank symbols #;�! � in P is said to be context-free if, moreover, the right-hand side � consistsof connected non-# symbols only; if �! � in P is of one of the following forms,then it is called regular:# A ! B a ; A # ! a B ; #A ! Ba ; A# ! aB ; A ! a ;A;B 2 N , a 2 T .G is called an arbitrary, #-context-free, monotonic, context-free, respectivelyregular array grammar, if every production in P is an arbitrary, #-context-free,monotonic, context-free, respectively regular array production (we also say that Grespectively the productions in P are of typeENUMA;#�CFA;MONA; CFA;and REGA). The corresponding families of array languages shall be denoted byL(ENUMA); L(#� CFA); L(MONA); L(CFA); and L(REGA).We now shortly introduce the notions for the speci�c control mechanismswe deal with in the sequel, i. e. ordered grammars, programmed grammars, andmatrix grammars ([2]).An ordered array grammar is a construct GO = (N;T; (P;<); S;#);where VN ;VT ; P; and S are de�ned as for an array grammar and < is a partial order relationon the array productions in P . The derivation relation for GO is de�ned in thatway that an array production p from P is only applicable to an underlying arrayv, if no other array production q from P with p < q is applicable to v.A programmed array grammar (or graph controlled array grammar) with ap-pearance checking is a construct GP = (N;T; (R;Li; Lf ); S;#); where N;T; S areas usual and R is a �nite set of rules r of the form (l(r) : p(l(r)); �(l(r)); '(l(r)));where l(r) 2 Lab(GP ); Lab(GP ) being a set of labels associated (in a one-to-one manner) to the rules r in R; p(l(r)) is an array production over N [ T;�(l(r)) � Lab(GP ) is the success �eld of the rule r; and '(l(r)) is the failure �eldof the rule r; Li � Lab(GP ) is the set of initial labels, and Lf � Lab(GP ) is theset of �nal labels. For r = (l(r) : p(l(r)); �(l(r)); '(l(r))) and v;w 2 (N [ T )2+we de�ne (v; l(r)) `GP (w; k) if and only if� either p(l(r)) is applicable to v; the result of the application of the arrayproduction p(l(r)) to v is w; and k 2 �(l(r));� or p(l(r)) is not applicable to v; w = v; and k 2 '(l(r)):The array language generated by GP isL(GP ) = fw 2 T 2+ j (S; i) `GP (w1; l1) `GP ::: (wk; lk); k � 1; wj 2 (N [ T )2+and lj 2 Lab(GP ) for 1 � j � k; wk = w; i 2 Li; lk 2 Lfg :If the failure �elds '(l(r)) are empty for all r 2 R; then GP is called aprogrammed grammar without appearance checking.



28 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\A matrix array grammar is a construct GM = (N;T; (M;F ); S;#); whereN;T; S are as usual and M is a �nite set of matrices, M = fmi j 1 � i � ng ;where the matrices mi are sequences of the form mi = (mi;1; :::;mi;ni); ni � 1;1 � i � n; and the mi;j; 1 � j � ni; 1 � i � n; are array productions over N [T;and F is a subset of S1�i�n; 1�j�ni fmi;jg : For mi = (mi;1; :::;mi;ni) and v;w 2(N [ T )2+ we de�ne v `mi w if and only if there are w0; w1; :::; wni 2 (N [ T )2+such that w0 = v; wni = w; and for each j; 1 � j � ni;� either wj is the result of the application of mi;j to wj�1;� or mi;j is not applicable to wj�1; wj = wj�1; and mi;j 2 F:The language generated by GM isL(GM ) = fw 2 T 2+ j S `mi1 w1::: `mik wk = w; wj 2 (N [ T )2+ andmij 2M for 1 � j � kg:If F = ; then GM is called a matrix array grammar without appearance checking.An ordered array grammar, a programmed array grammar, respectively amatrix array grammar is said to be of type ENUMA; #�CFA; MONA; CFA;respectively REGA; if every array production appearing in this grammar is ofthe corresponding type. ForX 2 fENUMA;#� CFA;MONA;CFA;REGAgby O(X); Pac(X); Mac(X); P (X); M(X)we denote the array languages generated by ordered array grammars, programmedarray 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 ResultsDetailed 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) �6= L(CFA) �6= L(MONA) �6= L(ENUMA) andL(REGA) �6= L(CFA) �6= L(#�CFA) �6= L(ENUMA):Example 1. The set of solid squares over the one-letter alphabet fag is aregular 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 areregular ordered array grammars generating array languages that cannot even begenerated by (#-)context-free array grammars.



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 29Example 2. According to [8], the set RH of hollow rectangles of thicknessone over the one-letter alphabet fag cannot be generated by a context-free arraygrammar, butRH 2 O(REGA): For the generation of the set SH of hollow squares(compare with lemma 1 in [6]) regular array productions are not su�cient, butSH 2Mac (CFA) :Lemma 1. For all X;Y 2 fREGA;CFA;#� CFA;MONA;ENUMAgwith X � Y as well as for all U 2 fP;Pac;M;Mac; Og ; U(X) � U(Y ):Lemma 2. For every X 2 fREGA;CFA;#� CFA;MONA;ENUMAg ;L(X) � P (X) � Pac(X); L(X) �M(X) �Mac(X); L(X) � O(X);M(X) � P (X); Mac(X) � Pac(X); O(X) �Mac(X):Whereas matrix array grammars without and even with appearance checkingusing 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, programmedarray 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) for everyX 2 fP;Pac;M;Mac; Ogand every Y 2 fL;P; Pac;M;Mac; Og :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.speci�c squares like that depicted in Figure 1 (also compare with Example 1) canbe generated (at the beginning of a simulation, the start symbol S is surroundedby symbolsB, the symbols E seperate the working area against the blank symbolsaround 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 symbolB; hence a non-context-free array production like AD ! XY , with A;D;X; Ybeing non-terminal symbols, can be simulated by the sequence of #-context-freearray productions D! # and A#! XY .H E E E E E EE B B B B B EE B B B B B EE B B S B B EE B B B B B EE B B B B B EE E E E E E EFigure 1. Example for an initial working area.



30 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\4 Conclusion and open problemsThe main results reported in this paper (see [5] for the detailed proofs) are basedon the construction of suitable working areas, i. e. speci�c 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 caseis a straight-forward exercise, so the proofs of these results can immediately beadapted for the one-dimensional case. Yet if these results should also be provedfor higher dimensions (i. e. for n � 3) by using the same proof techniques, then theconstruction of suitable working areas (i. e. speci�c 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 appearancechecking 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 workingareas by ordered array grammars for arbitrary n.References[1] C. R. Cook and P. S.-P. Wang, A Chomsky hierarchy of isotonic array gram-mars and languages, Computer Graphics and Image Processing 8 (1978) pp.144-152.[2] J. Dassow and Gh. P�aun, Regulated Rewriting in Formal Language Theory(Springer, Berlin, 1989).[3] R. Freund, Regulated rewriting of arrays, "1. Automatentag", Magdeburg,1991.[4] R. Freund and Gh. P�aun, One-dimensional matrix array grammars, J. Inform.Process. Cybernet. EIK 29 (6) (1993) pp. 1-18.[5] R. Freund, Control mechanisms on #-context-free array grammars. In: Gh.P�aun (ed.), Mathematical Aspects of Formal Languages, Series in ComputerScience, Vol. 43, pp. 97{136 (WSP, Singapore, 1994).[6] J. Dassow, R. Freund, and Gh. P�aun, Cooperating array grammar systems,accepted for International Journal of Pattern Recognition and Arti�cial In-telligence.[7] P. S.-P. Wang, Some new results on isotonic array grammars, InformationProcessing Letters 10 (1980) pp. 129-131.[8] Y. Yamamoto, K. Morita, and K. Sugata, Context- sensitivity of two-dimen-sional regular array grammars. In: P. S.-P. Wang (ed.), Array Grammars,Patterns and Recognizers, WSP Series in Computer Science, Vol. 18, 17{42(WSP, Singapore, 1989).



Chain-Code Pictures and CollagesGenerated by Hyperedge ReplacementAnnegret Habel�Universit�at BremenFachbereich Mathematik und InformatikPostfach 330 44028334 Bremene-mail: habel@informatik.uni-hildesheim.de1 IntroductionThe generation and recognition of arti�cial pictures and patterns are challeng-ing tasks in computer science and other applied areas. In the literature, oneencounters quite a variety of syntactic approaches where classes of patterns aredescribed by grammars. Among these approaches are chain-code grammars andcollage grammars. Chain-code grammars, as introduced in [MRW82], are basedon string grammars over the alphabet fu; d; l; r; "; #g and provide devices for thegeneration of picture languages by interpreting the symbols u; d; l; r of a stringas commands for drawing a unit line segment in the direction up, down, left,and right, respectively, and the symbols "; # 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 devicesfor the generation of picture languages by joining the parts (sets of points) of acollage.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 asuitable type of regular collage grammars, the approaches become comparable.As a consequnce, all undecidability results known for regular chain-code picturelanguages can be carried over to regular collage languages. In particular, it canbe shown that it is undecidable whether or not the language of a regular collage�Neu Adresse: Universit�at Hildesheim, Institut f�ur Informatik, Marienburger Platz 22,31141 Hildesheim. 31



32 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\grammar contains only (a) pictures with holes, (b) disconnected pictures, or (c)connected patterns.A long version of the paper is given in Dassow, Habel, and Taubenberger[DHT95].2 Chain-Code Picture LanguagesA picture in the sense of [MRW82] consists of a �nite set of unit lines in theEuclidean space considered as a square grid. A word over the alphabet fu; d; l; r; "; #g is a picture description in the sense that it represents a traversal of a picturewhere the interpretation of the symbols u; d; l; r; "; #. A set of picture descriptionsforms a picture description language. The interpretation of the words in thepicture description language yields a set of pictures, a so-called chain-code picturelanguage.Assumption 2.1 Let ZZ2 denote the two-dimensional Euclidean space with in-teger coordinates. For z = (x; y) 2 ZZ2, u(z) = (x; y + 1), d(z) = (x; y � 1),l(z) = (x � 1; y), and r(z) = (x + 1; y). The neighbourhood of z is de�ned asN(z) = fu(z); d(z); l(z); r(z)g. For z 2 ZZ2 and z0 2 N(z), hz; z0i denotes the(undirected) unit line connecting z and z0.De�nition 2.2 (picture description words, grammars, and languages)A picture is a �nite set of unit lines in the grid ZZ2. A drawn picture is atriple Q = (P; z; s) where P is a picture, z 2 ZZ2 is a point, and s 2 f"; #g givesthe state pen-up or pen-down.Let � = fu; d; l; r; "; #g. Every word in �� is called a picture descriptionor a �-word, every language over � is called a picture description language ora �-language, and every Chomsky-grammar generating a �-language is called apicture description grammar or a �-grammar.The drawn picture described by a �-word w, denoted by dpic(w), is de�nedinductively as follows: If w = �, then dpic(w) = (;; (0; 0); #). If w = vb for somev 2 ��, b 2 � and dpic(v) = (P; z; s), thendpic(w) = 8>>><>>>: (P [ fhz; b(z)ig; b(z); #) if s =# and b 2 fu; d; l; rg(P; b(z); ") if s =" and b 2 fu; d; l; rg(P; z; #) if b =#(P; z; ") if b ="The chain-code picture described by a �-word w, denoted by pic(w), is thepicture P underlying the drawn picture dpic(w) = (P; z; s). The chain-codepicture language described by a �-language L, denoted by pic(L), is de�ned bypic(L) = fpic(w)jw 2 Lg.



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 33A picture language B is called regular (context-free, etc.) if B = pic(L(G))for some regular (context-free, etc.) �-grammar G. The class of all regular andcontext-free picture languages is denoted by B(REG) and B(CF ), respectively.3 Collage GrammarsA collage consists of a set of parts being geometric objects, and a sequence ofso-called pin-points. To allow the generation of sets of collages, a collage canbe decorated by hyperedges. A hyperedge has a label and an ordered �nite setof tentacles, each of which is attached to a point. The hyperedges in decoratedcollages serve as place holders for (decorated) collages. A hyperedge may bereplaced by a decorated collage, if there exists a transformation t from a givenset of admissible transformations which maps each pin-point to the correspondingattachment point of the hyperedge. In this case, the result of the replacementis the decorated collage obtained from the original collage by removal of thehyperedge and addition of the transformed image of the replacing collage.Assumption 3.1 Let IR2 denote the Euclidean space of dimension 2. Moreover,let TRANS be an arbitrary, but �xed set of a�ne transformations t:IR2! IR2.De�nition 3.2 (decorated collages, collage grammars and languages)A collage in IR2 is a pair (PART ; pin) where PART is a �nite set of parts,each part being a set of points in IR2, and pin 2 (IR2)� is a sequence of pairwisedistinct pin-points. Given a set LAB of labels, a (hyperedge-) decorated collage inIR2 over LAB is a system C = (PART ;EDGE ; att; lab; pin), where (PART ; pin)is a collage in IR2, EDGE is a �nite set of hyperedges, and att:EDGE ! (IR2)�and lab:EDGE ! LAB are mappings, assigning a sequence of pairwise distinctattachment-points as well as a labeling to each hyperedge. A decorated collagewith empty set of hyperedges and empty mappings att and lab may be seen asa collage. The class of all collages is denoted by C. The class of all decoratedcollages over LAB is denoted by C(LAB).A (context-free) production over LAB is of the form A ! R where A is asymbol in LAB and R is a decorated collage over LAB . The application of aproduction A! R to a decorated collage C proceeds in three steps: (1) Choosea hyperedge e with label A and a transformation t from TRANS which mapsthe pin-points of R to the attachment points of e, (2) remove e from C, yieldingC � feg, and (3) add the transformed image t(R) to the remainder, yielding thedecorated collage C 0 = C � feg+ t(R).We write C =) C 0 and say C 0 is directly derived from C, if C 0 can be obtainedfrom C by the application of a production. We write C =)� C 0, and say C 0 isderivable from C, if C = C 0 or there is some �nite sequence of decorated collagesC0; C1; : : : ; Ck with C0 = C and Ck = C 0 such that for all i, Ci+1 is directlyderived from Ci. (Thus =)� is the re
exive and transitive closure of =).)



34 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\A (context-free) collage grammar is a system CG = (LAB ;PROD;START )where LAB is a �nite set of labels, PROD is a �nite set of productions over LAB ,and START is a decorated collage over LAB , called the axiom. The collagelanguage generated by CG, L(CG) for short, consists of all collages which can bederived from START by applying productions of PROD.A collage grammar CG = (LAB ;PROD;START ) is regular if START is adecorated collage with one hyperedge and empty pin-point sequence, and theright-hand side of each production contains at most one hyperedge.A collage language L is called regular (context-free) if there is a regular(context-free) collage grammar CG such that L = L(CG). The class of allregular and context-free collage languages is denoted by L(REG) and L(CF ),respectively.4 ComparisonA picture in the sense of [MRW82] may be seen as a collage in IR2 where eachpart is a unit line and the sequence of pin-points is empty. Vice versa, there arecollages in IR2 consisting of unit lines as well as other types of parts, such astriangles, circuits, etc. Therefore the following lemma is obvious.Lemma 4.1 There is a context-free collage language L such that L 62 B(CF ).Lemma 4.2 There is a context-free �-language L such that pic(L) 62 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 tu; td; tl; tr:IR2 ! IR2 given by tu(x; y) = (x; y+1), td(x; y) = (x; y� 1), tl(x; y) = (x� 1; y),and tr(x; y) = (x+ 1; y) (for (x; y) 2 IR2).De�nition 4.4 (decorated pictures, picture grammars and languages)A decorated picture is a decorated collage C = (PART ;EDGE ; att; lab; pin)in which all parts in PART are unit lines in the grid, all hyperedges in EDGE areattached to points in ZZ2, i.e. att(e) 2 (ZZ2)� for e 2 EDGE , and pin 2 (ZZ2)�.A picture grammar is a collage grammar CG = (LAB ;PROD;START ) inwhich START and the right-hand sides of the productions in PROD are decoratedpictures. A picture language L is called regular (context-free) if there is a regular(context-free) picture grammar CG such that L = L(CG).Theorem 4.5 For every regular �-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 is a regular �-grammar G such that pic(L(G)) = L(CG).



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 355 UndecidabilityPictures in the sense of de�nition 2.2 may be considered as undirected graphs,where the the set of nodes is given by the set of points of ZZ2 belonging tothe 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 satis�esa suitable graph property PROP or not.Theorem 5.1 It is undecidable whether or not a regular picture language con-tains (a) a simple curve, (b) a closed simple curve, (c) 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) a2-connected picture.A picture P is connected if the set pattern(P ) of all points of unit lines isconnected, i.e., if each two points x; y 2 pattern(P ) are connected by a continousline L � 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 ) thatare not continously deformable into each other.Theorem 5.2 It is undecidable whether or not a regular picture language con-tains only (a) disconnected pictures or (b) connected pictures.Theorem 5.3 It is undecidable whether or not a regular picture language con-tains a picture without holes.Remark In this section, it is shown that it is undecidable whether or not thelanguage of a regular picture grammar contains only (a) disconnected pictures or(b) connected pictures. In Drewes, Kreowski [DK95], for fairly di�erent classesof collage grammars (linear, pin-bounded, non-overlapping collage grammars andcompact, pin-bounded, non-overlapping collage grammars, respectively) corre-sponding undecidability results are proved. Due to the non-comparability of theselected grammar classes, those results are not comparable to the results givenin this paper.References[DHT95] J�urgen Dassow, Annegret Habel, Stefan Taubenberger. Chain-code picturesand collages generated by hyperedge replacement, 1995. Submitted forpublication.[DH93] J�urgen Dassow, Friedhelm Hinz. Decision problems and regular chain codepicture languages. Discrete Applied Mathematics 45, 29{49, 1993.



36 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\[DK95] Frank Drewes, Hans-J�org Kreowski. (Un-)decidability of geometric proper-ties of pictures generated by collage grammars. Fundamenta Informaticae,1995. To appear.[HK91] Annegret Habel, Hans-J�org Kreowski. Collage grammars. Lecture Notes inComputer Science 532, 411{429, 1991.[HKT93] Annegret Habel, Hans-J�org Kreowski, Stefan Taubenberger. Collages andpatterns generated by hyperedge replacement. Languages of Design 1, 125{145, 1993.[MRW82] Hermann A. Maurer, Grzegorz Rozenberg, Emo Welzl. Using string lan-guages to describe picture languages. Information and Control 54, 155{185,1982.



Pushdown Automata with BoundedNondeterminism and BoundedAmbiguityChristian HerzogJ. W. Goethe-Universit�atFachbereich Informatik,Postfach 11 19 3260054 Frankfurtemail: herzog@psc.informatik.uni-frankfurt.deThe concepts of ambiguity and nondeterminism play a fundamental role inautomata 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 worthaddressing still remain. Forbidding ambiguity or nondeterminism in PDA's hasadvantages for some applications of PDA's, for example for the syntax checkingof programming languages. On the other hand, this restriction has the disadvan-tage that not every context-free language can be described by an unambiguous ordeterministic PDA. Second, this restriction may change complexity, that is, forsome languages the minimal ambiguous or nondeterministic automaton is muchsmaller than the minimal unambiguous or deterministic one.We want to examine the situation between completely forbidding ambiguityor nondeterminism and allowing an arbitrary amount of ambiguity or of nonde-terminism. Therefore, we introduce measures for the amount of ambiguity and ofnondeterminism in PDA's. In particular, we are interested in PDA's where thisamount is �nite. We then examine the corresponding classes of languages andthe savings in complexity obtained.Measuring the amount of ambiguity in context-free grammars (CFG) by thesupremum of the number of leftmost derivations of words is well known. Bycounting accepting computations instead of leftmost derivations, this measure iseasily transferred to PDA's in such a way that CFG's and PDA's, both with anamount of ambiguity bounded by the same �nite constant, describe the sameclass of languages. 37



38 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\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 thesupremum of the minmax-measures of all words accepted by this PDA. Salomaaand Yu show that PDA's with minmax-measure zero describe exactly the classof DCFL's, PDA's with minmax-measure one or equivalently with �nite mea-sure describe �nite unions of DCFL's, and PDA's with in�nite measure describegeneral CFL's.We introduce a new measure called the branching of a PDA, which is similarto the minmax-measure, but also considers the multiplicities of the nondetermin-istic steps counted in the minmax-measure. Contrary to the two levels in thehierarchy of classes of languages accepted by PDA's with �nite minmax-measure,our measure will yield an in�nite hierarchy. The branching of a PDA is theanalogon of a corresponding measure for �nite automata by Goldstine, Kintalaand Wotschke from [GKW90]. The branching of a computation is the product ofthe multiplicities of all the branchings of single moves in this computation. Thebranching of a word is the minimum of branchings of accepting computations onthis word. The branching of a PDA is the supremum of the branchings of allwords accepted by this PDA.We then prove that PDA's with branching k describe exactly the union of kDCFL's and that PDA's with in�nite branching describe general CFL's. Thismeans that, regarding the class of describable languages, it is equivalent whetherthe nondeterminism in a PDA with branching k is distributed over its compu-tations in any way or the nondeterminism consists of simply choosing one ofk DPDA's. This is one reason why we consider the branching a more naturalmeasure than the minmax-measure, if the amount of nondeterminism is �nite.Another reason why we chose this measure is that the branching of a PDA re
ectsthe 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 withambiguity or branching bounded by �nite constants form an in�nite hierarchy.This is done by exhibiting languages for all k, k0 with k � k0 that can be acceptedby a PDA with ambiguity k and branching k0 but by no PDA with ambiguity lessthan k or branching less than k0. We call these languages inherently ambiguousof degree k and inherently nondeterministic of degree k0.Finally, we study the savings in complexity that can be achieved by describ-ing the same language by PDA's with di�erent amounts of ambiguity and non-determinism. We will show that it sometimes might be preferable to use moreambiguity or more nondeterminism in the description of a given language thannecessary because then the description can be much smaller.Schmidt and Szymanski showed in [SS77] that (ambiguous) PDA's can achievearbitrarily large savings over unambiguous PDA's, that is, for every recursive



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 39function there is language such that the di�erence between the size of the smallestambiguous PDA for this language and the size of the smallest unambiguous PDAis not bounded by this function. We then say that the tradeo� from ambiguousPDA's to unambiguous PDA's is nonrecursive. In addition to this result, it wasshown by Borchhardt in [Bo92] that for all �nite k, the tradeo� from CFG's withambiguity k to CFG's with ambiguity less than k is nonrecursive. We show thatthis tradeo� still is nonrecursive, if CFG is replaced by PDA. We also know fromValiant, [Va76] that the tradeo� from unambiguous (nondeterministic) PDA's todeterministic PDA's is nonrecursive. We prove for all �nite k that the tradeo�from unambiguous PDA's with branching k to PDA's with branching less thank is nonrecursive, too. On the other hand, we prove that the the tradeo� fromPDA's with branching k to those with branching k and ambiguity k is at mostexponential, that is, the size of the minimal PDA with branching k and ambiguityk is at most exponential in the size of the minimal PDA with branching k.References[Bo92] I. Borchhardt: Nonrecursive Tradeo�s between Context-free Gram-mars with Di�erent Constant Ambiguity, Master Thesis, J.W. Goethe-Universit�at Frankfurt/Main, 1992 (in German)[GKW90] J. Goldstine, C. Kintala, D. Wotschke: On Measuring Nondetermin-ism in Regular Languages, Information and Computation 86 (1990),p.179{194[He94] C. Herzog: Pushdown Automata with Bounded Nondeterminism orBounded Ambiguity, Master Thesis, J.W. Goethe-Universit�at Frank-furt/Main, 1994 (in German)[SY93] K. Salomaa, S. Yu: Limited Nondeterminism for Pushdown Automata,EATCS Bulletin 50 (1993), p.186{193[SS77] E.M. Schmidt, T. Szymanski: Succinctness of Descriptions of Un-ambiguous Context-free Languages, SIAM Journal on Computing 6(1977), p.547{553[Va76] L. Valiant: A Note on the Succinctness of Descriptions of Determin-istic Languages, Information and Control 32 (1976), p.139{145



Counting Problems for AlternatingFinite AutomataMarkus Holzer�Institut f�ur InformatikTechnische Universit�at M�unchenArcisstr. 21, 80290 M�unchenemail: holzer@informatik.uni-tuebingen.deDuring the past several years, the topic of "`counting"' has appeared in manydi�erent settings in complexity and formal language theory. For example, �Alvarezand Jenner [1] studied the following counting problems:1. The census function:� Given a �nite automaton A and 1n, how many words w up to lengthn are accepted by A?2. The ranking function:� Given a �nite 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:� Given a �nite automaton A and a word w, what is the lexicographicallygreatest word smaller or equal to w accepted by A?If the regular languages are coded by deterministic and nondeterministic �-nite automata the above problems are complete for logarithmic space-boundedcounting 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 codedby an alternating �nite automaton [2]. In addition we study two other countingproblems, which were in investigated by �Alvarez and Jenner [1], and show #P-and opt-P-completeness.�Neue Adresse: Wilhelm-Schickhard-Institut f�ur Informatik, Eberhard-Karls-Universit�atT�ubingen, Sand 13, 72076 T�ubingen. 40
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Graphgrammatik-Konzeptein der Therapieplanungf�ur komplexe dynamische ProzesseKlaus P. JantkeHTWK LeipzigFB InformatikMathematik & Naturwiss.Postfach 6604251 Leipzigemail: jantke@informatik.th-leipzig.deOksana ArnoldUniversit�at LeipzigInstitut f�ur WirtschaftsinformatikMarschnerstr. 3104109 LeipzigMit dem wachsenden Niveau der Produktivkr�afte steigt auch der Komple-xit�atsgrad der technischen Prozesse, die vomMenschen beherrscht werdenm�ussen.Die wettbewerblichen Bedingungen f�uhren dar�uber hinaus dazu, technische An-lagen noch st�arker als bisher an ihre Leistungsgrenzen heranzufahren. Im Fal-le von St�orungen wird der Druck gr�o�er, mit minimalen Verlusten in k�urzesterZeit wieder ein Normalregime zu erreichen. Dadurch werden Menschen als Be-diener komplexer dynamischer Systeme immer �ofter in Entscheidungssituationengebracht, die sie �uberfordern.Die Notwendigkeit einer zunehmenden Computerunterst�utzung f�ur die �Uber-wachung und Steuerung komplexer dynamischer Prozesse ist o�ensichtlich.W�ahrend computergest�utzte Diagnose von St�orungen ein schon intensiv be-arbeitetes Forschungs- und Anwendungsgebiet ist, steht die automatische Gene-rierung von Pl�anen zur Behebung von St�orungen noch weitestgehend am Anfang.Sie ist untrennbar mit anderen Problemen der Wissensverarbeitung wie etwa derDiagnose oder der Simulation verbunden.42



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 43Planung ist ein zentrales Gebiet der K�unstlichen Intelligenz, aber Therapie-planung f�ur komplexe dynamische Prozesse mit harten Echtzeitanforderungenund der Notwendigkeit simultaner Aktionen wird kaum beherrscht. In einer be-merkenswert gro�en Zahl von Arbeiten zur Planung ist nicht einmal ein forma-lisiertes Plankonzept vorhanden. In solchen Arbeiten ist es dann nat�urlich auchnicht m�oglich, genauer darauf einzugehen, ob etwa nicht nur die Nebenl�au�gkeit,sondern sogar die Gleichzeitigkeit bestimmter Aktionen gefordert ist und wie diesrealisiert wird.Im vorliegenden Ansatz wurde ein auf graphentheoretischen Begri�en aufbau-ender Planbegri� entwickelt, einem Planer zugrunde gelegt, implementiert underfolgreich getestet. Die Implementierungen liegen sowohl in Lisp (Allegro Com-mon Lisp) als auch in Prolog (Quintus Prolog) unter Unix auf Sun Workstationsvor.Es liegen bereits umfangreiche Beschreibungen des Ansatzes und der Ergebnis-se vor. Eine besonders detaillierte Darstellung der Besonderheiten der Dom�ane,die die Spezi�k des gew�ahlten Ansatzes begr�unden, �ndet man in [AJ94c]. Eswird dort insbesondere herausgearbeitet, warum Strips-artige Planungsans�atze(vgl. [FN71]) nicht in Betracht kommen. Einige vergleichende Fragestellungen zuGrundbegri�en der Planung �ndet man in [AJ94a]. Als ein �Uberblick �uber Pla-nungsans�atze, der eine Einordnung der vorliegenden Herangehensweise zumindestteilweise unterst�utzt, ist [Her93] zu empfehlen. Die logischen Grundlagen sindausf�uhrlich 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] diegeeignetste Darstellung. Zur Einordnung in das induktive Lernen ist [AS83] nachwie vor eine herausragende Quelle. Schlie�lich sei darauf verwiesen, da� eine er-ste Er�orterung der graphentheoretischen Sicht des vorliegenden Planungsansatzesin [AJ94d] vorgenommen wurde. Wegen der im vorliegenden Beitrag aus Platz-gr�unden fehlenden syntaktischen Details mu� auf [AJ94c] bzw. [AJ94d] verwiesenwerden.ImZentrum der Darstellung liegen die entwickelten graphentheoretischen Plan-konzepte und ihre Anwendung f�ur die Generierung von Therapiepl�anen. F�ur prak-tische Belange sind die theoretisch begr�undeten Eigenschaften der Sprache allererzeugbaren Pl�ane interessant. Auf der Basis gerichteter, zyklenfreier Graphenwerden hierarchisch strukturierte Graphen konstruiert. Im Unterschied zu bishe-rigen Konzepten wie Pin-Graphen ist unser Substitutionskonzept einfacher, daf�urgibt es aber i.allg. alternative Ersetzungen, die nach Pr�aferenzen geordnet sind.Es werden die folgenden Begri�e (vgl. [AJ94c], [AJ94d]) zugrundegelegt:De�nition 1Eine hierarchisch strukturierte Familie von Pl�anen F = fG1; : : : ;Gkg ist eine



44 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\endliche Menge von Pin{Graphen Gi = [Vi; Ei; P ini ; P outi ; Ci; subi] (i = 1 : : : k) soda� f�ur alle i 2 f1; : : : ; kg gilt:1. G0i = [Vi; Ei] ist ein endlicher, gerichteter, zyklenfreierGraph mit den Knoten-und Kantenmengen Vi bzw. Ei.2. P ini [ P outi sind de�niert durch(a) P ini = f v j v 2 Vi ^ :9u 2 Vi ( (u; v) 2 Ei ) g(b) P outi = f v j v 2 Vi ^ :9u 2 Vi ( (v; u) 2 Ei ) g3. Die Knoten in Ci � Vi hei�en Komplexknoten.4. subi : Ci ! 2f1;:::;kg n ; ist eine Substitutionsabbildung, die angibt, welcheGraphen Gj f�ur welche Komplexknoten in Ci eingesetzt werden d�urfen. 2�Uber den Substitutionsbegri� zur Expansion von sogen. Komplexknoten ent-steht ein Ableitungs- bzw. Grammatik-Konzept. Pl�ane G sind Normalformen bzgl.dieses Ableitungskonzepts bzw. Elemente der jeweiligen formalen Sprache L(F).Eine hierarchisch strukturierte Familie von Graphen F de�niert eine formaleSprache L(F), die �uber dem zugrundeliegenden Therapiewissen alle potentiellm�oglichen Pl�ane enth�alt.De�nition 2F�ur jede hierarchisch strukturierte Familie von Pl�anen F existiert eine Halbord-nung �F auf fG1; : : : ;Gkg, die angibt, welche Graphen entsprechend fsubigi=1:::kineinander eingesetzt werden d�urfen.Gi �F Gj gdw. 9c 2 Ci ( j 2 subi(c) ).Die transitive H�ulle von �F hei�t �+F . 2Um disjunkte Vereinigungen bilden zu k�onnen, werden Knoten d eines Gra-phen Gj bei Substitution f�ur einen Knoten c in c:d umbenannt. Diese Notationwird auf Mengen elementweise fortgesetzt, d.h. x:Y = fx:y j y 2 Y g.De�nition 3F�ur jede hierarchisch strukturierte Familie von Pl�anen F = fG1; : : : ;Gkg, jedenGraphen Gi 2 F , jeden Komplexknoten c 2 Ci, und jeden Index eines einsetzba-ren Graphen j 2 subi(c) wird de�niert:Die Substitution von Gj in Gi f�ur c 2 Ci liefert einen Pin{Graphen Gi[c  - Gj]der Struktur [V;E; P in; P out; C; sub], der wie folgt de�niert wird:1. V = (Vi n fcg ) [ c:Vj2. c:E = f c:d j d 2 E g3. E = ( (Ei [ c:Ej) n (Vi � fcg [ fcg � Vi) ) [((fv j (v; c) 2 Eig� c:P inj ) [ (c:P outj �fv j (c; v) 2 Eig))



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 454. (a) P in = P ini n fcg [ c:P inj falls c 2 P ini(b) P in = P ini falls c 62 P ini5. (a) P out = P outi n fcg [ c:P outj falls c 2 P outi(b) P out = P outi falls c 62 P outi6. C = (Ci n fcg ) [ c:Cj7. sub = subi=Cinfcg [ c:subj 2Diese Begri�sbildung wird auf beliebige Graphen G der entsprechenden Struk-tur fortgesetzt, so da� im allgemeinen G[c - Gj] erkl�art ist.De�nition 4Substitutionen de�nieren eine Ableitungsrelation )F zwischen Pin{Graphen.F�ur G und G0 schreibt man G )F G0 gdw. 9Gj 2 F : G0 = G[c - Gj].Mit)+F wird die transitive H�ulle von )F bezeichnet.Falls G irreduzibel ist (in Normalform) bzgl. )+F , schreibt man G#F . 2Eine ausgezeichnete Familie ("rooted family\) de�niert die Teilsprache allerderjenigen Pl�ane, die zu einer festen Zielspezi�kation erzeugbar sind. Ein hier-archisch strukturierter Plan P ist eine ausgezeichnete Familie, die nur noch eineeinzige Normalform besitzt G, also eine Sprache der Kardinalit�at 1 de�niert. Dasist das Ergebnis der Plangenerierung. Der eigentliche Plan ist die zugeh�origeNormalform. Wegen der Szenarien der verschiedenartigen Benutzung der beidenErgebnisformen der Planung mu� auf [AJ94b] (evtl. auch [AJ94c] oder [AJ94d])verwiesen werden.De�nition 5F�ur jede hierarchisch strukturierte Familie von Pl�anen F = fG1; : : : ;Gkg und je-den Graphen Gi 2 F hei�t R = [F ;Gi] eine ausgezeichnete Familie,gdw. 8Gj 2 F (Gi 6= Gj ) Gi �+F Gj ).Eine ausgezeichnete Familie P = [F ;Gi] hei�t hierarchisch strukturierter Plan,gdw. Gi hat eine eindeutige Normalform G� bzgl.)+F . 2Damit sind die folgenden grundlegenden Sprachkonzepte nahegelegt.De�nition 6Eine hierarchisch strukturierte Familie von Pl�anen F = fG1; : : : ;Gkg und eineausgezeichnete Familie R = [F ;Gi] de�niert jeweils eine formale Graph-Sprachewie folgt:L(F) = fG j 9Gi 2 F (Gi )+F G ) g



46 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\L(R) = fG j (Gi)+F G g 2Die der Therapieplangenerierung zugrundeliegenden formalen Sprachen �ubereiner gegebenen statischen Wissensrepr�asentation sind kontext-frei. Diese Er-kenntnis erlaubt eine entsprechende Behandlung in den unterschiedlichen Pha-sen der Wissensverarbeitung im Rahmen des Konzepts der wissensbasierten Pro-ze�f�uhrung. So existieren z.B. f�ur die Phase des Erwerbs von Therapiewissen (d.h.beim Aufbau der Grammatik durch Bestimmung der Graphen in F) Standard-verfahren f�ur Korrektheitstest, etwa f�ur den Test, ob L(F) nicht leer ist.Die bisher eingef�uhrten Konzepte sind eigentlich nur die grundlegendsten. Aufihnen baut eine n�achste Ebene von Konzepten auf, die dazu dienen, nur solcheTherapiepl�ane zu generieren, die mit dem verf�ugbaren Proze�wissen konsistentsind. Eine kurze Motivation mu� gen�ugen:Man strebt in der Planung stets solche Pl�ane an, die ausf�uhrbar sind, und dasZiel, zu dessen Erreichung sie generiert wurden, auch erreichen. In einfacherenBereichen und in Spielwelten ist die Ausf�uhrbarkeit von Pl�anen beweisbar, so da�das Problem der Plankorrektheit deduktiv behandelt werden kann. Aufgrund derSpezi�ka der Dom�ane verfahrenstechnischer Prozesse (vgl. insbes. [AJ94b]) kannman in solchen Anwendungen jedoch die Ausf�uhrbarkeit von Pl�anen i.allg. nichtbeweisen. Hier sei aus der Vielzahl der Gr�unde nur einer zur Illustration genannt:Zielgr�o�en verfahrenstechnischer Prozesse k�onnen meist nicht direkt eingestelltwerden. Statt dessen mu� man sie �uber Stellgr�o�en indirekt beein
ussen. Wennaber der zu steuernde Proze� gest�ort ist (und gerade dann soll ja die Therapie-planung eingesetzt werden), beherrscht man die funktionalen Zusammenh�angezwischen Stell- und Zielgr�o�en typischerweise nicht vollst�andig. Demzufolge ha-ben generierte Therapiepl�ane immer einen hypothetischen Charakter. Therapie-plangenerierung f�ur komplexe dynamische Prozesse ist inh�arent induktiv (vgl.[AJ94b]).Therapieplanung braucht aber sinnvollerweise ein Qualit�atskriterium f�ur Pl�ane.Dieses Kriterium ist die Konsistenz in Bezug auf eine gegebene Wissensbasis.Auf der Basis einer entsprechenden Logik, die ausf�uhrlich in [Arn94] beschriebenist, wird aus der Sprache aller erzeugbaren Pl�ane die Teilsprache LconsTR (F) derkonsistenten Pl�ane (vgl. [AJ94b]) ausgezeichnet. TR referenziert dabei die alsWissensbasis vorausgesetzte sogen. Technologierepr�asentation.These: Bei einer Spezi�kation des Konsistenzbegri�s, der komplexen dynami-schen Prozessen gerecht wird, mu� sich die Sprache der konsistenten Therapie-pl�ane LconsTR (F) i.allg. als nicht mehr kontext-frei erweisen.Die Autoren sind gegenw�artig u.a. mit dem Studium derartiger Konsistenz-begri�e und der zugeh�origen Graph-Sprachen befa�t.
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Dependence Orders for Computationsof Concurrent Automata�Felipe BrachoIIMASUniversidad NacionalAut�onoma de M�exico01000 M�exico D.F. Manfred Droste and Dietrich KuskeInstitut f�ur AlgebraTU DresdenMommsenstr. 13D-01062 Dresdenemail: fdroste,kuskeg@math.tu-dresden.deIn the theory of concurrency, many di�erent models have been investigatedintensively including, e.g., Petri nets, CCS and CSP. The behaviour of Petrinets led Mazurkiewicz ([Ma77, Ma85]) to the investigation of trace alphabetsand their associated trace monoids, a mathematical model for the sequentialbehaviour of a parallel system in which the order of two independent actionsis regarded as irrelevant. Trace theory has now a well{developed mathematicaltheory, see [AR88, Di90] for surveys. One of its foundational results ([Ma85]),used in many di�cult applications (cf. [Oc85, Di90]) is that each element of the(algebraically de�ned) trace monoid has a graph{theoretical representation. Here,we generalized this result and related versions of it to the context of automatawith concurrency relations.Let us recall basic notions of trace theory and of automata with concur-rency relations. As introduced by Mazurkiewicz [Ma85], trace alphabets arepairs (E;D) consisting of a set E of unlabeled actions or events and a re
exivesymmetric binary relation D in E indicating when two actions are dependent.Two sequences ab and ba are declared equivalent if (a; b) =2 D. This generatesa congruence � on the free monoid E? of all words over E, and the quotientM(E;D) := E?=� is called the trace monoid (or free partially commutativemonoid) over (E;D).In trace alphabets, a single binary relation on E is used to represent theconcurrency relation for all pairs of actions. Here, we will consider a more generalmodel of labeled transition systems in which the concurrency relation dependsnot 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; k) where Q�An extended abstract of these results appeared as [BDK95]48



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 49is the set of states, E as before the set of events or actions, T � Q � E � Qthe transition relation (assumed deterministic), and k= (kq)q2Q is a collectionof concurrency relations kq for E, indexed by the possible states q 2 Q. LetCS(A) comprise all �nite computation sequences of A, with concatenation as(partially de�ned) monoid operation. We declare two sequences (p; a; q)(q; b; r)and (p; b; q0)(q0; a; r) equivalent, if a kp b. As before, this induces a congruence� on CS(A); thus intuitively, two computation sequences are equivalent, if theyrepresent "interleaved views" of a single computation. The quotientM(A) = CS(A) =�[f0g (formally supplemented with 0 to obtain an everywherede�ned 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 ofprogramming languages. These automata also generalize asynchronous transi-tion systems ([Be87, WN94]). 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) canbe generalized, under suitable assumptions, to concurrency monoids M(A). Anadjunction between automata with concurrency relations and place/transition{systems generalizing the one between asynchronous transition systems and Petri{nets (cf. [NRT92, WN94]) was given in [DS93]. The results of [Oc85, GRS92] onrecognizable and on aperiodic languages in trace theory could be generalized toconcurrency monoids in [Dr94a, Dr94b]. Now by a fundamental result in tracetheory, mentioned before, the elements of a trace monoid can be representedpictorially nicely by certain labeled graphs, or even labeled partially ordered sets.There is even a multiplication of (isomorphism classes of) such graphs, yieldinga 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). Forthis, 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 crucialhere.We now give a summary of our results. Let A be a �xed stably concurrentautomaton and 
 a computation sequence of A. First we de�ne two labeled partialorders DO(
) and PR(
) associated with 
 as follows. We let DO(
) comprise allenumerated occurrences (a; i) of actions a 2 E within the computation sequence
. We put (a; i) v (b; j), if in each computation sequence � equivalent to 
 the i{th occurrence of a precedes the j{th occurrence of b. Finally, we label the element(a; i) with a. This provides a straightforward generalization of the dependenceor occurrence orders (see [Ma85]) known in trace theory.Then we de�ne a labeled partial order PR(
) as follows. For any x; y 2 M(A)



50 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\put x � y if x divides y, i.e. there is z 2 M(A) with x�z = y. This partial order isknown as the pre�x ordering in trace theory (see [Ma85]). Given a computationsequence 
 with equivalence class [
] in M(A), we may associate with it thepartially ordered set (Pr(
);�) of all prime elements of the distributive lattice([
]# ;�) (see [Ku94b]). This procedure is standard in lattice theory ([Bi73])and also known from the theory of stable event structures ([Wi87]). This poset(Pr(
);�) carries a natural labeling function taking values in E, which completesthe de�nition of PR(
). One of our main results is that, although de�ned quitedi�erently, the labeled partial orders DO(
) and PR(
) are isomorphic. Thisresult provides the basis for our further investigation of the dependence orderDO(
). We show that the linear extensions of the partial order DO(
) preciselygive rise to the computation sequences � equivalent to 
. In particular, twocomputation sequences 
 and � are equivalent if (and, clearly, only if) theirdependence orders DO(
) and DO(�) coincide. In [BDK94] we characterize foran arbitrary labeled poset when it is isomorphic to a dependence order DO(
),for some computation sequence 
. Finally, we de�ne a multiplication on the setof (isomorphism classes of) dependence orders DO(
) and show that we obtain amonoid isomorphic to the concurrency monoid M(A). This generalizes classicalresults of Mazurkiewicz ([Ma85, Di90]).From the present work the question arises which further results of trace theoryresting on the representation of traces by graphs can now be transferred into themore general context of concurrent automata. This has recently been achievedfor logical de�nability of recognizable and aperiodic languages. Also, it is possi-ble to represent the in�nite computations of a stably concurrent automaton bydependence orders. This result is the basis for the investigation of recognizablelanguages of in�nite computations.References[AR88] Aalbersberg, I.J. and G. Rozenberg: Theory of traces. Theor. Comp.Science 60 (1988), 1-82.[Be87] Bednarczyk, M.: Categories of asynchronous systems. Ph.D. thesis, Uni-versity of Sussex, 1987.[BC88] Boudol, G. and I. Castellani: A non{interleaving semantics for CCSbased on proved transitions. Fundam. Inform. 11 (1988), 433{452.[BR94] B�orger, E. and D. Rosenzweig: Occam: Speci�cation and compiler cor-rectness. Part I: Simple mathematical interpreters. To appear.[BD93] Bracho, F. andM. Droste: From domains to automata with concurrency.In: 20th ICALP, LNCS 700, Springer, 1993, pp. 669{681.[BD94] Bracho, F. andM. Droste: Labelled domains and automata with concur-rency. Theor. Comp. Science, in press.[BDK94] Bracho, F., M. Droste and D. Kuske: Representation of computationsin concurrent automata by dependence orders. Internal report of TU Dresden,
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ow networks. In: 17th ICALP, LNCS 443, Springer,1990, pp. 308{321.[S89] Stark, E.W.: Connections between a concrete and an abstract model ofconcurrent systems. In: Proceedings of the 5th Conf. on the MathematicalFoundations of Programming Semantics, LNCS 389, Springer, 1989, pp. 52{



52 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\74.[Wi87] Winskel, G.: Event structures. In: Petri Nets: Applications and Relation-ships to Other Models of Concurrency (W. Brauer, W. Reisig, G. Rozenberg,eds.), LNCS 255, Springer, 1987, pp. 325{392.[WN94] Winskel, G. and M. Nielsen: Models for concurrency. In: Handbook ofLogic in Computer Science (S. Abramsky, D.M. Gabbay, T.S.E. Maibaum,eds.), to appear.



Eingabeverfahren f�ur paralleleAutomatenMartin KutribAG InformatikUniversit�at Gie�enArndtstr. 235392 Gie�enemail: kutrib@informatik.uni-giessen.de Thomas WorschFakult�at f�ur InformatikUniversit�at KarlsruheAm Fasangarten 576128 KarlsruheAufgrund des heutigen technischen Entwicklungsstandes ist das Interesse anModellen f�ur massiv parallele Rechnersysteme gewachsen. Unter dem Oberbegri�Polyautomaten sind verschiedenemodi�zierte und verallgemeinerte Varianten dervon J. von Neumann eingef�uhrten Zellularr�aume zusammengefa�t [5, 3]. Poly-automaten k�onnen als Modelle f�ur parallele Rechensysteme aufgefa�t werden,die �uber sehr viele einfache Verarbeitungselemente ohne gemeinsamen Speicherverf�ugen. Die Kommunikationsm�oglichkeiten sind dabei derart eingeschr�ankt, da�globale Ergebnisse nur aus parallelen lokalen Entscheidungen gewonnen werdenk�onnen.Werden Polyautomaten hinsichtlich ihrer F�ahigkeiten, formale Sprachen zuerkennen, betrachtet, so lassen sich bisher im wesentlichen zwei verschiedene Ein-gabeverfahren unterscheiden: Die einzelnen Zellen der Zellularautomaten lesen ineinem initialen Zeitschritt jeweils ein Zeichen des Eingabewortes (paralleler Ein-gabemodus). In iterativen Arrays [1] ist eine Zelle ausgezeichnet, die die Zeichender Eingabe nacheinander verarbeitet (sequentieller Eingabemodus).Im Zusammenhang mit Pipeline-Verarbeitung schl�agt R. Vollmar [4] zur Er-h�ohung des Durchsatzes einen schr�agen Eingabemodus vor.Wir betrachten ein zellulares System, bei dem das Eingabeverfahren selbstein Parameter der De�nition ist und konzeptionell dem Bereich zwischen paralle-lem und sequentiellemEingabemodus zuzuordnen ist [2]. F�ur einige naheliegendeVerfahren (formalisiert durch sogenannte Verteiler) werden erste Ergebnisse �uberden Ein
u� auf die zur Berechnung notwendige Zeit und Hardware vorgestellt.Anhand der Sprache La = fa22n j n 2 Ng kann gezeigt werden, da� im Vergleichmit Zellularautomaten gleichzeitig die ben�otigte Zeit und Hardware reduzierenl�a�t. Andererseits ist es f�ur die Sprache der Palindrome nicht m�oglich, Hardware53



54 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\(und somit Zeit) einzusparen.Beschr�ankt man die Zahl der Zellen auf eine Konstante, dann werden miteinem Modulo-Verteiler genau die regul�aren Sprachen charakterisiert, w�ahrendin die entsprechende Komplexit�atsklasse des �ahnlichen Substring-Verteilers auchecht kontextsensitive Sprachen fallen.Weiterhin kann nachgewiesen werden, da� f�ur obige Verteiler pn-Zeit nichtausreicht, um alle regul�aren Sprachen zu erkennen. Dies ist aber mitpn-Zellen in2pn-Zeit m�oglich, wobei die Komplexit�atsklasse wiederum echt kontextsensitiveSprachen enth�alt.Literatur[1] Cole, S. N. Real-time computation by n-dimensional iterative arrays of �nite-state machines. IEEE Conference Record of 7th Annual Symposium on Swit-ching and Automata Theory, 1966, pp. 53{77.[2] Kutrib, M. und Worsch, Th. Investigation of di�erent input modes for cellularautomata. Parcella '94, Akademie Verlag, Berlin, 1994.[3] Vollmar, R. Algorithmen in Zellularautomaten. Teubner, Stuttgart, 1979.[4] Vollmar, R. Some remarks on pipeline processing by cellular automata. Com-puters and Arti�cial Intelligence 6 (1987), 263{278.[5] von Neumann, J. Theory of Self-Reproducing Automata. Herausgegeben undvervollst�andigt von A. W. Burks. University of Illinois Press, Urbana, 1966.



Non-Monotone Fixed-Point De�nabilityand Tabular Recognition of LanguagesHans Lei�Centrum f�ur Informations-und SprachverarbeitungUniversit�at M�unchenWagm�ullerstr. 23D-80538 M�unchenemail: leiss@cis.uni-muenchen.deW.Rounds[2] has given uniform grammatical characterizations of the EXP-TIME and PTIME languages in terms of positive inductive (least-�xed-point)de�nitions. From such a de�nition, he can read o� time complexity bounds forlanguage recognition by a deterministic Turing machine. Applied to context-freeor head grammars, the method gives fairly poor bounds of O(n12) resp. O(n18).We improve Rounds' analysis in two respects: �rst, we introduce a modi-�ed class of language de�nitions that allow restricted forms of negative elemen-tary inductions, and second, we show how to build table-driven recognizers fromsuch de�nitions. We thereby can, for example, recognize the boolean closure ofcontext-free resp. head languages in O(n3) resp. O(n6) RAM -steps.Our method is based on the existence of �xed-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 �xed-point de�nability may also be useful in data base queries, since the stages of theinduction only depend on the relation � rather than the size of the structure.1 Non-Monotone Operators with Fixed PointsBy Tarski and Knaster's theorem, a monotone operator � : 2A ! 2A has a least�xed point �1 � A, de�ned in stages �<� by trans�nite induction along theordinals �. The �xed point can be equipped with a quasi-ordering by comparingelements a 2 �1 according to jaj�, the least ordinal � such that a 2 �(�<�).Our �rst observation is that on every set with a suitable quasi-ordering there isa natural class of operators with �xed points:55



56 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\De�nition 1.1 Let (A;�) be a quasi-ordering, i.e. a set A with a re
exive andtransitive relation �. For a; b 2 A, de�ne a < b i� a � b ^ b 6� a and a � b i�a � b ^ b � a, and for S � A useS�a := f b 2 S j b � a g; S<a := f b 2 S j b < a g; Sa := f b 2 S j b � a g:We call � a well-quasi-ordering on A, if � is a quasi-ordering and < is well-founded. An operator � := (�1; : : : ;�n) with components �i : 2A � � � � � 2A ! 2Ais called <-bounded, if for each �i, each a 2 A and all sets S1; : : : ; Sn � A,a 2 �i(S1; : : : ; Sn) () a 2 �i(S<a1 ; : : : ; S<an ):We call � norm-bounded, if (A;�) is given by a norm j � j : A ! �, with a � bi� jaj �On jbj. We write S<jaj when � on A comes from a norm.Theorem 1.2 Each <-bounded operator � := (�1; : : : ;�n) : (2A)n ! (2A)n ona well-quasi-ordering (A;�) has a unique �xed-point �1 = (�11 ; : : : ;�1n ), wherethe �<ai and �1i are simultaneously de�ned by�<ai := Sf�i(�<b1 ; : : : ;�<bn )b j b < a g�1i := Sf�i(�<a1 ; : : : ;�<an )a j a 2 A gIn fact, �1i = f b 2 A j b 2 �i(�<b1 ; : : : ;�<bn ) g.2 De�nable Bounded Fixed-Point OperatorsFor every relational �rst-order language, we introduce a class of bounded �xed-point formulas to de�ne bounded operators. For the case of `concatenation'formulas (viewing a and � as syntactic sugar for relation symbols):De�nition 2.1 The concatenation bounded �xed-point formulas over � are' :� x = a j x1 = x2 j x1 = x2 � x3 j S(x) (a 2 �)j :' j ('1 _ '2) j 9x1 < x2 ' (x1 6� x2)j �(S1; : : : ; Sn)(�x1 '1; : : : ; �xn 'n)(x);where in the last clause, the set variables Si are pairwise distinct, Ind free('i) �fxi g, and no 'i contains an atomic subformula S(xi) with S free in 'i.These formulas are interpreted in L = (��; �; a)a2�, the set of all �nite stringsover the alphabet �. Depending on which relation < on �� we use to interprete< on L, we talk of length-bounded and subword-bounded formulas.



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 57Theorem 2.2 On each structure A where � is a well-quasi-ordering on A, everybounded �xed-point-formula '(x) := �(S1; : : : ; Sn)(�x1 '1; : : : ; �xn 'n)(x) de�nesa simultaneous <-bounded operator �' := (�'1 ; : : : ;�'n) by�'i(S1; : : : ; Sn) := f a 2 A j A j= 'i(a; S1; : : : ; Sn) g:In particular, the meaning of ' on A is well de�ned:A j= �(S1; : : : ; Sn)(�x1 '1; : : : ; �xn 'n)(a) () a 2 �1'1 :Fixed points �1' need not exist if we allow a subformula Sj(xi) in 'i; wehave to exclude �(S)(�x::S(x))(x), but we can use formulas like �(S)(�x:8y <x::S(y))(x). In contrast to least �xed point formulas, bounded formulas satisfythe following `local substructure invariance' property:Theorem 2.3 If '(x) = �(S1; : : : ; Sn)(�x1 '1; : : : ; �xn 'n)(x) is a bounded for-mula, then for any structure A with a well-quasi-ordering � and any a 2 A,A j= '(a) () A�a j= '(a);where A�a is the substructure of A with universe A�aFor L�w, with � as the subword relation, this invariance captures the intuitivemeaning of `context-free', but goes beyond the formal notion. Our choice ofbounded formulas can be justi�ed by a syntactic characterization of those �rst-order formulas '(x; S) that are both �-local and de�ne <-bounded operators.3 Tabular Recognition of Bounded Fixed-Point LanguagesLet '(x) := �(S1; : : : ; Sn)(�x1 '1; : : : ; �xn 'n)(x) be a bounded �xed-point for-mula. To evaluate L j= '(w), we can use L�w and proceed as follows:First, we build a `table' �<w' of all �1' (v) for v < w, where �1' (v) is thebit-vector of the boolean values of v 2 �1'1 ; : : : ; v 2 �1'n : in a loop through allv < w, respecting <, compute the (missing) bits �1'i(v) = �'i(�<v' )v using thestored subtable �<v' as ~S, and store the results. Second, evaluate '1 on input w,using the table �<w' as ~S.Clearly, fw 2 �� j L�w j= '(w) g 2 PTIME , and if jwj is the length of w 2��, fw 2 �� j L�jwj j= '(w) g 2 EXPTIME .On L�w, a bounded induction needs a stage �<v' for each v < w, which givesa small table of O(jwj2) many �elds { the recogniton table for w in the algorithmof Cocke-Younger-Kasami, if '(x) is a context-free grammar in Chomsky normalform. To ensure that stage �<v' can be computed e�ciently from stages �<u' ,u < v, individual quanti�cation in bounded formulas has to be restricted further:



58 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\De�nition 3.1 A bounded formula �(S1; : : : ; Sn)(�x'1; : : : ; �x'n)(x) is a de-composition grammar (in binary normal form) if each 'i(x; ~S) is a boolean com-bination of formulas9x1 < x : : :9xk < x (x = t(x1; : : : ; xk) ^  (x1; : : : ; xk; S1; : : : ; Sn)); (1)where x; x1; : : : ; xk are pairwise distinct individual variables, either k = 0 andt � a for some a 2 �, or k = 2 and t � x1 � x2, and  (~x; ~S) is a conjunction offormulas Si(xj) and their negations.Theorem 3.2 The class of languages de�nable by decomposition grammars con-tains the context-free languages, is closed under the boolean operations [;\;:,the regular operations of �; �, and under substitution.In the description of natural languages, one sometimes uses segmented strings(w1; : : : ; wm), i.e. strings w1 � � �wm segmented into several consecutive substringsw1; : : : ; wm, and a relational interpretation of the syntactic categories. Let Op bea set of operations � : (��)m � (��)m ! (��)m that are de�nable by(x1; : : : ; xm) � (y1; : : : ; ym) := (v1; : : : ; vm); (2)where v1; : : : ; vm are nonempty words over fx1; : : : ; xm; y1; : : : ; ym g and each xiand yj occurs exactly once in v1 � � � vm. Bounded formulas are interpreted inLm := ((��)m; �; (a; �; : : : ; �); : : : ; (�; : : : ; �; a))a2�;�2Op:Now let t in (1) be (�; : : : ; a; : : : ; �) for some a 2 � or x1 � x2 for some � 2 Op.To interprete <, use the natural notion of subword as factor.On a RAM , the complexity of computing the tableM for an input w 2 Lm isproportional to (a) the number of v � w times (b) the relative cost of computinga �eld M(v), for which one has to determine all splittings of v into subwords ~vsuch that v = t(~v). >From the linearity condition in (2), one obtains:Theorem 3.3 For any normal form decomposition grammar '(x) for m-seg-mented strings, a recognition table M for input (w1; : : : ; wm) can be constructedin O(maxi jwij3m) many RAM-steps.For m = 1, this gives the familiar O(jwj3) bound for language recognition withrespect to context-free grammars in Chomsky normal form. For m = 2, we getan O(j(w1; w2)j6) bound for head grammars. The bound for CF-recognition holdsalso for a DTM, but we have not checked whether the other cases also do.References[1] K. Roach. Formal properties of head grammars. In A. Manaster-Ramer, editor,Mathematics of Language, pages 293{348. John Benjamins, Amsterdam 1987.[2] W. Rounds. A logic for linguistic descriptions and an analysis of its complexity.Computational Linguistics, 14(4):1{9, 1988.



Strategien f�ur unendliche Spiele aufendlichen GraphenHelmut LescowInstitut f�ur Informatik undPraktische MathematikUniversit�at Kiel24098 Kielemail: hel@informatik.uni-kiel.d400.deUnendliche Spiele eignen sich als Modell f�ur 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-schr�anken uns auf den Fall zweier \Parteien", etwa eines Benutzers und des Sy-stems, die abwechselnd Z�uge, n�amlich Eingaben bzw. Berechnungen und Ausga-ben, machen. Wir erhalten so eine unendliche Folge von Aktionen. Der Gewinnder Partie h�angt nun davon ab, ob die gesamte Folge eine vorgegebene Bedingungerf�ullt.Auf abstrakter Ebene betrachten wir unendliche 2-Personen-Spiele mit voll-st�andiger Information nach Gale und Stewart [GS53]. Die Spieler 0 und 1 w�ahlenabwechseld Aktionen aus einem Alphabet, so da� die geamte Partie durch ein !-Wort charakterisiert ist. Die Gewinnbedingung ist durch eine !-Sprache gegebenund besagt, da� Spieler 1 gewinnt, falls das sich durch die Partie ergebende Wortzur Sprache geh�ort. Ein klassisches Beispiel f�ur eine Gewinnbedingung ist dieAngabe einer !-Sprache durch einen deterministischen Mullerautomaten, dessengraphische Repr�asentation man sich als das \Spielbrett" vorstellen kann, auf demdie Spieler eine Figur entlang der Kanten abwechselnd bewegen. Eine Strategieist nun eine Funktion, die in Abh�angigkeit vom endlichen bisherigen Spielverlaufdie n�achste Aktion eines Spielers bestimmt. Eine Gewinnstrategie ist eine Stra-tegie, die einem Spieler f�ur beliebige Z�uge des Mitspielers den Gewinn der Partiegarantiert. F�ur ein gegebenes Spiel sind die folgenden Fragen zu kl�aren:1. Gibt es f�ur einen der Spieler eine Gewinnstrategie?2. Wenn es eine Gewinnstrategie gibt, f�ur welchen der Spieler stellt sie eineGewinnstrategie dar? 59



60 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\3. Wie sieht eine (e�ziente) Gewinnstrategie aus?B�uchi und Landweber konnten diese Fragen f�ur Spiele mit einer durch Muller-automaten gegebenen Gewinnbedingung in [BL69] l�osen. Sie konnten zeigen, da�solche Spiel determiniert sind, d.h. es gibt immer eine Gewinnstrategie f�ur einender Spieler, die durch einen endlichen I/O-Automaten realisierbar ist. Au�erdemgeben sie ein Verfahren an, das entscheidet, welcher Spieler eine solche Strategiebesitzt und das einen Strategie-Automaten berechnet.Die Spieldarstellung, die hier als Variante zum Mullerautomaten benutzt wer-den soll, geht auf McNaughton [McN93] zur�uck. Statt eines deterministischenAutomaten dient ein bipartiter gerichteter endlicher Graph mit KnotenmengeQ = Q0 _[Q1 und unbeschrifteten Kanten als \Spielbrett". Die Aktionen beste-hen dann aus der Wahl eines adjazenten Knotens; in q 2 Q0 w�ahlt Spieler 0 einenNachfolgerknoten aus Q1 und umgekehrt. Mit diesem Graphen sind verschiedeneGewinnbedingungen f�ur Spieler 1 realisierbar, z.B.: Spieler 1 gewinnt, falls1. ein Knoten aus einer gegebenen Zustandsmenge F � Q erreicht wird (o�eneSpiele);2. eine Knoten aus einer gegebenen Zustandsmenge F � Q unendlich ofterreicht wird (B�uchi-Spiele);3. die Menge der unendlich oft besuchten Knoten in einer gegebenen MengeF � 2Q liegt (Muller-Spiele).F�ur die o�enen sowie die B�uchi-Spiele lassen sich \no-memory-Strategien"�nden, also Strategien, die f�ur die Berechnung des Folgezustands nur den ak-tuellen Zustand ben�otigen. Geht man zur Darstellung 3. �uber, so existiert einesolche Strategie nicht. F�ur eine wichtige Klasse innerhalb der Mullerspiele gebenwir aber ein Verfahren an, das einen Strategieautomaten mit polynomial gro�emSpeicher in der Zustandszahl des Spielgraphen liefert. Standardkonstruktionenliefern Strategieautomanten mit exponentieller Zustandszahl. Anschlie�end zei-gen wir, da� diese obere Schranke f�ur die Speichergr�o�e auch eine untere Schrankedarstellt.Es handelt sich dabei um Muller-Spiele, deren Schleifenmenge F gegen Ober-mengenbildung abgeschlossen ist. Wir nehmen dabei an, wir haben F gegebenmit k minimalen Mengen F1; : : : ; Fk und spielen auf einem Spielgraphen mit nKnoten. Wir zeigen, da� ein Speicher der Gr�o�e nk gen�ugt, um das Spiel zu gewin-nen. Die Idee besteht darin, einen Speicher zu benutzen, der in jeder minimalenMenge ein momentanes Ziel angibt, also einen Speicher M � F1 � � � � � Fk.Zur Berechnung der Strategie nutzen wir aus, da� wir wissen, da� wir f�ur o�e-ne Spiele Strategien ohne zus�atzlichen Speicher erhalten. Zu T � Q sei Force(T )die Menge der Zust�ande im Spielgraphen, f�ur die es no-memory-Strategien gibt,die das Erreichen eines Knotens aus T erzwingen. Es ist au�erdem bekannt, da�



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 61Spieler 1 eine no-memory-Strategie besitzt, die von Q n Force(T ) das Erreichenjedes Knotens aus T verhindert.Es sei I = f1; : : : ; kg eine Indexmenge. Wir berechnen f�ur alle Tupel m 2Xi2IFi die Mengen Force(Tm), wobei Tm die Menge der Knoten ist, die im Tupelm vorkommen. Falls Si2I Fi 6� Force(Tm) ist, dann mu� es einen Knoten p ineiner Schleife Fj geben, von dem aus Spieler 1 das Erreichen jedes Knotens aus Tmverhindern kann. Wenn es in einer SchleifeFj einen solchen Knoten gibt, entfernenwir j aus der Indexmenge und wiederholen die Berechnung. Das Verfahren f�uhrenwir solange durch, bis I stabil bleibt. Wir nehmen o.B.d.A. an, da� es dies bereitsbei I = f1; : : : ; kg der Fall ist. (Anderfalls erhalten wir eine einfachere Strategie,die die Strategiegr�o�e von der Gr�o�e der Indexmenge abh�agt, wir wir noch zeigenwerden.)Auf diese Weise erhalten wir f�ur jedes m eine no-memory-Strategie, die esSpieler 0 erm�oglicht, von jedem Knoten aus Force(Tm) � Si2I Fi einen Knotenaus Tm zu erreichen. Diese Strategie sei �m.Sei Pi = (pi;1; : : : ; pi;ki) eine beliebige Permutation der Knoten in Fi und m =(q1; : : : ; qk) ein Speicherinhalt. Dabei sei pi;j+1 der Pi-Nachfolger von pi;j und pi;1der Pi-Nachfolger von pi;ki . Die Strategie f�ur Spieler 0 sieht dann wie folgt aus: Erbenutzt die no-memory-Strategie �m solange bis ein Knoten aus qi 2 Tm erreichtwird. Der Speicherinhalt wird aktualisiert zu m0 = (q1; : : : ; qi�1; q0i; qi+1; : : : ; qk)falls q0i Pi-Nachfolger von qi ist. D.h., das momentane Ziel qi wurde erreicht unddann gegen das neue Ziel q0i ausgetauscht. Spieler 0 nutzt dann die Strategie �m0bis ein anderes momentanes Ziel erreicht ist.O�ensichtlich handelt es sich hierbei um eine Gewinnstrategie f�ur Spieler 0, daunendlich oft ein Fortschritt in einer der Mengen erzielt wird. Das reicht aus, daF gegen Obermengebildung abgeschlossen ist und somit egal ist welche Knotenau�erdem noch unendlich oft besucht werden.Die Anzahl der m�oglichen Speicherinhalte ist dabei Qki=1 jFij � nk. Damit istauch klar, da� eine kleinere Indexmenge zu einem geringeren Speicheraufwandf�uhren w�urde.Um zu seigen, da� nk auch eine unters Schranke darstellt, geben wir eineFamilie von Spielen an, deren Schleifenmengen gegen Obermengenbildung abge-schlossen sind.Wir setzen dazu einen Spielgraphen Gk aus k Modulen zusammen. Das ModulMi ist dabei de�niert durch:Mi besitzt einen Knoten qi in Q0 und meh-rere Knoten pi;1; : : : ; pi;ni in Q1. Von jedemKnoten pi;j geht eine Kante zu jedem Kno-ten ql in anderen Modulen, und die einzigeKante zu pi;j kommt von qi. Dabei seien Pjdie Knoten im Modul Mj. Damit sehen dieModule wie in der �gur rechts aus. ...
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62 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\Die Muller-Bedingung ist durchF = fF jF = [i2I Pi; I � f1; : : : ; kgg:gegeben.Beispiel: F�ur k = 3 sieht der Graph dann folgenderma�en aus:
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M MM1 2 3Durch Induktion �uber die Anzahl der benutzten Module l�a�t sich zeigen, da�die minimale Speicher, der f�ur eine Gewinnstrategie im Spiel auf Gk ben�otigt wirdeine Gr�o�e von Qki=1 ni hat, wobei ni = jPi \Q1j = jPij�1 ist. Dies benutzen wirals Hilfsbehauptung.Damit k�onnen wir zeigen, da� eine untere Schranke der Speichergr�o�e vonnk erreicht werden kann, indem wir die Modulgr�o�en geschickt w�ahlen: Wir neh-men M1 mit n1 = 2k Knoten in Q1 und f�ur die anderen Module Mi mit 2k�1�iKnoten in Q1. Die Spielgraph hat damit n = 2n1 + k < 3n1 Knoten. Mit derHilfsbehauptung erhalten wir dannjM j = kYi=1ni = kYi=1 n12i = n1k2k+1 = 12 � n1k�1 2 n
(k) 2Literatur[BL69] J. R. B�uchi and L. H. Landweber. Solving sequential conditions by �nite-state strategies. Trans. Amer. Math. Soc. 138 (1969), 295 { 311.[GS53] D. Gale and F.M. Stewart. In�nite games with perfect information. InH.W. Kuhn and A.W. Tucker, editors, Contributions to the Theory ofGames, in Annals of Mathematics Studies 28 Princeton Univ. Press, Prin-ceton, N.J. (1953), 245 { 266.[Le95] H. Lescow. On polynomial-size programs winning �nite state games. InCAV'95. (erscheint demn�achst).[McN93] R. McNaughton. In�nite games played on �nite graphs. Ann. PureAppl. Logic 65 (1993), 149 { 184.



�Uber schwach wachsendkontextsensitive Grammatiken�Gerhard Buntrock und Gundula NiemannTheoretische InformatikUniversit�at W�urzburg,Am Exerzierplatz 397072 W�urzburgemail: fbunt, niemanng@informatik.uni-wuerzburg.deEs ist bekannt, da� die Klasse der kontextsensitiven Sprachen (CSL) durchGrammatiken charakterisiert wird, die nur nichtverk�urzende Regeln enthalten.Wenn wir uns auf Regeln beschr�anken, die verl�angernd sind, erhalten wir dieKlasse der wachsend kontextsensitiven Grammatiken (GCSG), die die Klasseder wachsend kontextsensitiven Sprachen (GCSL) generieren. Es ist ebenfallsbekannt, da� GCSL durch quasi wachsend kontextsensitive Grammatiken (QG-CSG) charakterisiert werden kann, das sind Grammatiken, die bez�uglich einer(Zeichen-)Bewertung wachsen. Solch eine Bewertung ordnet jedem Zeichen einenWert 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 nat�urlicher Wert zugeordnet. DieBewertung einer Regelseite ist die Summe der Produkte der Zeichenbewertungund der Stellenbewertung von jedem Zeichen. Eine kontextsensitive Grammatikhei�t schwach wachsend kontextsensitive Grammatik (WGCSG) bez�uglich einerStellenbewertung s, falls es eine Zeichenbewertung gibt, so da� f�ur jede Regeldie Bewertung der linken Seite niedriger ist als die der rechten. Wir bezeichnendie zugeh�orige Sprachklasse mit WGCSGs. Die WGCSG bez�uglich konstanterStellenbewertungen sind QGCSG, charakterisieren also auch GCSL.Die Bewertung von Stellen gibt uns die M�oglichkeit, zwei Zeichen zu ver-tauschen, in der Weise, da� die h�oher bewerteten Zeichen in die eine Rich-tung wandern k�onnen und die niedriger bewerteten in die entgegengesetzte. Dashei�t, f�ur jede nicht konstante Stellenbewertung ist die zugeh�orige 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 1995.63



64 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\nicht in GCSL enthalten. Au�erdem gibt es eine kontextsensitive Grammatik, diebez�uglich keiner Stellenbewertung eine WGCSG ist.Es ist klar, da� der Abschlu� von WGCSGs unter allgemeinen Homomorphis-men die Klasse aller rekursiv aufz�ahlbaren Sprachen liefert. Mit Standardargu-menten kann das folgende gezeigt werden: F�ur jede Stellenbewertung s ist dieKlasse WGCSGs abgeschlossen unter "-freien Homomorphismen, Vereinigung, "-freier regul�arer Substitution, Konkatenation und Schnitt mit regul�aren Mengen.Was fehlt, zum Beispiel um eine AFL zu erhalten, ist der Abschlu� unter inver-sen Homomorphismen. Diese Eigenschaft kann hier weder gezeigt noch widerlegtwerden; ein Ergebnis ist die �Aquivalenz dieser Frage zu der, ob alle linear platz-beschr�ankten Automaten (LBA) durch solche LBA simuliert werden k�onnen, dieeine zus�atzliche exponentielle Zeitschranke besitzen. Der Grund f�ur diese �Aquiva-lenz liegt darin, da� der Abschlu� unter inversen Homomorphismen vonWGCSGsf�ur jede Stellenbewertung CSL ist, wie wir sp�ater sehen werden.Wir unterscheiden gleichm�a�ige und ungleichm�a�ige Stellenbewertungen: eineStellenbewertung ist gleichm�a�ig, wenn sie als Anfangsst�uck einer Exponential-funktion geschrieben werden kann. Die Basis der zugeh�origen Exponentialfunkti-on nennen wir den Wachstumsfaktor der Stellenbewertung.Es stellt sich heraus, da� die WGCSG bez�uglich jeder ungleichm�a�igen Stel-lenbewertung die Klasse CSL charakterisieren. Das h�angt damit zusammen, da�es keine Fortsetzungen solcher Stellenbewertungen auf Satzformen gibt, die dieWerte von Satzformen immer genau dann anwachsen lassen, wenn wir eine schwachwachsende Regel anwenden. Das liegt daran, da� das Verh�altnis zwischen denWerten der Positionen unterschiedlich sein kann, je nachdem, ob man eine Regel-seite oder ein Teilwort einer Satzform betrachtet. Dieser E�ekt kann ausgenutztwerden, um beliebig lange Ableitungen zu erhalten und der Arbeit eines Automa-ten (d. h. hier wie im folgenden einen LBA) mit einer simulierenden Grammatikzu folgen. Tats�achlich k�onnen wir die M�oglichkeit, zwei Symbole zu vertauschen,zur Simulation der Kopfbewegungen eines Automaten benutzen, wobei wir ingeeigneter Weise ein Zusatzgewicht anh�angen oder freigeben.Durch die Anwendung einiger Regeln, die gerade den oben beschriebenen Ef-fekt ausnutzen, kann dieses Zusatzgewicht verschluckt werden. Derselbe E�ektist auch daf�ur verantwortlich, da� noch nicht bekannt ist, ob es f�ur jede WG-CSG bez�uglich einer ungleichm�a�igen Stellenbewertung eine WGCSG in einerNormalform der Ordnung 2 gibt.Auf der anderen Seite l�a�t sich eine gleichm�a�ige Stellenbewertung unendlichfortsetzen, um beliebig lange Satzformen in einer Ableitung zu bewerten; dabeierh�oht sich die Bewertung der Satzform mit jeder Regelanwendung. Das f�uhrtzu einer exponentiellen Schranke f�ur die Ableitungsl�ange, wobei die Basis derbeschr�ankenden Exponentialfunktion der Wachstumsfaktor der Stellenbewertungist. Es stellt sich heraus, da� eine schwach wachsend kontextsensitive Sprachklas-se bez�uglich einer gleichm�a�igen Stellenbewertung durch deren Wachstumsfaktorcharakterisiert wird. Das sieht man leicht ein, wenn man beachtet, da� f�ur WG-



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 65CSG bez�uglich einer gleichm�a�igen Stellenbewertung die klassische Methode zur�Uberf�uhrung in eine Normalform der Ordnung 2 leicht angepa�t werden kann.Diese Resultate lassen sich direkt auch auf monoton fallende Stellenbewertungen�ubertragen, und die Sprachklassen, die zu einemWachstumsfaktor und seinem re-ziproken Wert geh�oren, fallen zusammen. Wir schreiben f�ur WGCSLs mit s = wnauch WGCSLw.Andererseits kann ein Automat mit zus�atzlicher exponentieller Zeitschran-ke durch eine WGCSG bez�uglich einer gleichm�a�igen Stellenbewertung simuliertwerden, indem man ein Instrument zum Ablegen von Gewichten benutzt (wieoben bereits gesagt wurde, k�onnen sie hier nicht verschluckt werden). Dieses In-strument ist eine Zeichenkette, die die Zahl Null zu einer gewissen Basis repr�asen-tiert, und eine Sammlung von l�angenerhaltenden Regeln, die ein Hochz�ahlen inder gew�ahlten Zahlendarstellung realisieren. Daher nennen wir dieses Instrumenteinen Z�ahler. Jedes abzulagernde Gewicht wird als eine Einheit zum Hochz�ahlenbehandelt. F�ur jede L�ange der Darstellung der Null erhalten wir eine maximaleAnzahl, die auf diese Weise gez�ahlt werden kann. Die Funktion, die jeder An-fangsl�ange diese Maximalzahl zuordnet, ist die Kapazit�at des Z�ahlers. Da diegr�o�te Basis der Zahlendarstellung, die bei einer Stellenbewertung s verwendetwerden kann, vomWachstumsfaktor w(s) abh�angt, ist die maximale Kapazit�at ei-ne Exponentialfunktion, deren Basis von w(s) abh�angt. Auf diese Weise erhaltenwir einen Zusammenhang zwischen den verschiedenen Wachstumsfaktoren undden verschiedenen exponentiellen Zeitschranken der Automaten. Genauer gesagtbilden die schwach wachsend kontextsensitiven Sprachklassen, die zu verschiedenWachstumsfaktoren geh�oren, eine lineare inklusionsgeordnete Hierarchie, die dieexponentielle Zeithierarchie f�ur CSL charakterisiert, das hei�t die Klassen derForm T{NSPACE-TIME(n; cn) (die Sprachen, die von linear platzbeschr�anktenAutomaten mit einem Band und einer zus�atzlichen Zeitschranke erkannt wer-den). Desweiteren gilt: Wenn wir WGCSL bez�uglich einer beliebigen gleichm�a�i-gen Stellenbewertung unter inversen Homomorphismen abschlie�en, erhalten wirCSL. Das kann gezeigt werden, indem man wieder die oben vorgestellten Z�ahlerbenutzt.Also erhalten wir die �Aquivalenz der folgenden Fragestellungen:� Kollabiert die exponentielle Zeithierarchie f�ur CSL? Das hei�t: K�onnen allelinear platzbeschr�ankten Automaten durch solche mit einer zus�atzlichenuniversellen exponentiellen Zeitschranke simuliert werden?� Gibt es eine gleichm�a�ige Stellenbewertung, so da� die entsprechende Klasseschwach wachsend kontextsensitiver Sprachen ganz CSL enth�alt?� Gibt es eine gleichm�a�ige Stellenbewertung, so da� die entsprechende Klas-se schwach wachsend kontextsensitiver Sprachen abgeschlossen ist unterinversen Homomorphismen?



66 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\� Gibt es eine ungleichm�a�ige Stellenbewertung, f�ur die folgendes gilt: jedeschwach wachsend kontextsensitive Grammatik bez�uglich dieser Stellenbe-wertung l�a�t sich in eine �aquivalente in einer Normalform der Ordnung 2umformen, die bez�uglich irgendeiner Stellenbewertung schwach wachsendkontextsensitiv ist? (((((((((... hhhhhhhhhh ((((((((( hhhhhhhhh...
hhhhhhhh hhhhhhhhhh ((((((((( ...
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CSL = WGCSLs , s ungleichm�a�ige Stellbew.T{NSPACE-TIME �n;O(2k�n)� WGCSL2k = WGCSL 12kT{NSPACE-TIME �n;O(2q�k�n)�f�ur k�1k < q < 1T{NSPACE-TIME �n;O(2(k�1)�n)� WGCSL2k�1 =WGCSL 12k�1WGCSL22 =WGCSL 14WGCSL2 = WGCSL 12WGCSL 23WGCSL 34
T{NSPACE-TIME (n;O(22�n))T{NSPACE-TIME (n;O(2q�2�n))f�ur 12 < q < 1T{NSPACE-TIME (n;O(2n))T{NSPACE-TIME (n;O(2q�n))f�ur 0 < q < 1 WGCSL jj+1T{NSPACE-TIME (n;pol)GCSL = WGCSLC, C konst. Stellbew.



Solvability of Word Equations ModuloFinite Special Con
uentString-Rewriting SystemsFriedrich OttoFachbereich Mathematik/InformatikUniversit�at GH KasselPostfach 10138034109 Kasselemail: otto@theory.informatik.uni-kassel.deThe problem of deciding whether an equation has a solution is one of themost fundamental problems in mathematics. Under the name of \uni�cation"this problem has received much attention in the computer science literature. Forvarious theories algorithms have been developed that not only allow to decidewhether a given equation has a solution modulo the theory considered, but thatin the a�rmative also compute a basis for the set of all solutions, that is, a\complete set of most general uni�ers" (See [2] for an overview).One of the most important results in this area is Makanin's proof that it isdecidable whether a word equation u � v has a solution in a free semigroup[6]. Here u and v are strings that contain letters from a given alphabet � as wellas variables from a set of variables V , and the equation u � v is said to besolvable if there exists a morphism (a \solution") � : V ! �� such that �(u) and�(v) are identical strings. This means that \uni�ability modulo associativity" isdecidable.Makanin also proved that the solvability of word equations in free groups isdecidable [7]. Since the free group in n generators can be seen as a factor monoidof the free monoid in 2n generators modulo the congruence generated by a �nitespecial and con
uent string-rewriting system, it is only natural to ask whetherthe solvability of word equations can be generalized to a still larger class of non-free monoids. Here a string-rewriting system R is called special if the left-handside of each rule of R is a non-empty string, while the right-hand side is theempty string �, and it is called con
uent if the reduction relation induced by Ris con
uent. 67



68 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\Book [3] introduces a restricted class of logical formulae that he calls \linearsentences." The purely existential linear sentences are just disjunctions and/orconjunctions 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 timewhether an existential linear sentence is valid with respect to an interpretationthat is induced by a �nite, monadic, and con
uent string-rewriting system. Herea 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 asingle letter. In fact, Book considers constrained solutions in that he allows that,for each variable occuring in the sentence under consideration, a regular set maybe speci�ed 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 certainrestricted form has a solution modulo a �nite string-rewriting system that is ho-mogeneous of degree 2, that is, each rule of the system has a left-hand side oflength 2 and the empty string � as right-hand side. Actually, Oleshchuk workswith �nite homogeneous systems of degree 2 that are in addition con
uent, andthen he uses a result of Book [4] which states that, for each �nite and homo-geneous string-rewriting system of degree 2, there exists a con
uent system ofthe same type that is isomorphic to the original system under a morphism thatidenti�es some of the letters.To which classes of �nite string-rewriting systems can these decidability re-sults be generalized? On the one hand, it is not hard to see that the PostCorrespondence Problem can be reduced to the problem of deciding whether aword equation is solvable modulo a �nite monadic and con
uent string-rewritingsystem (see, e.g., [5] Section 4.5). On the other hand, Adian has shown that thereexists a �nite homogeneous string-rewriting system S3 of degree 3 such that theword problem for S3 is undecidable [1], and hence, since the word problem of S3is obviously a special case of the problem of deciding whether a word equationhas a solution modulo S3, the latter problem is also undecidable.Here we show that the decidability result does not carry over to the class ofall �nite and special string-rewriting systems that are con
uent. We constructa �nite string-rewriting system S that is special and con
uent such that it isundecidable in general whether a given word equation has a solution mod S. Inaddition, this shows that for �nite special and con
uent string-rewriting systemsthe validity of non-linear sentences in the sense of Book is undecidable.References[1] S.I. Adian (1966), De�ning Relations and Algorithmic Problems for Groupsand Semigroups, Proceedings Steklov Inst. of Math. 85 (Amer. Math. Soc.,Providence, RI, 1967).



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 69[2] F. Baader and J. Siekmann (1993), \Uni�cation theory," in: D.M. Gab-bay, C.J. Hogger, and J.A. Robinson (eds.), Handbook of Logic in Arti�cialIntelligence and Logic Programming (Oxford University Press, Oxford, UK).[3] R.V. Book (1983), \ Decidable sentences of Church-Rosser congruences,"Theoretical Computer Science 24, 301{312.[4] R.V. Book (1984), \ Homogeneous Thue systems and the Church-Rosserproperty," Discrete Mathematics 48, 137{145.[5] R.V. Book and F. Otto (1993), String-Rewriting Systems, Springer : NewYork.[6] G.S. Makanin (1977), \ The problem of solvability of equations in a freesemigroup," Math. USSR Sbornik 32, 129{198.[7] G.S. Makanin (1983), \ Equations in a free group," Math. USSR Izvestija21, 483{546.[8] V. Oleshchuk (1994), \ Word equations over Thue systems," Talk presentedat the Conference on Semigroups, Automata and Languages, Porto, Portugal,June 20-25,1994.



Die M�achtigkeit vonZwei-Weg-Z�ahlerautomaten aufbeschr�ankten SprachenHolger PetersenUniversit�at HamburgFachbereich InformatikVogt-K�olln-Str. 3022527 Hamburgemail: petersen@informatik.uni-hamburg.deIn diesem Vortrag werden Zwei-Weg-Z�ahlerautomaten als Sprachakzeptorenuntersucht. Dabei stammt die Motivation aus dem Interesse f�ur Berechenbar-keitsmodelle unterhalb der M�achtigkeit von Turingmaschinen und dem Vergleichverschiedener Speicherstrukturen, hier Z�ahler und Keller. Wir erinnern daran,da� ein Zwei-Weg-Z�ahlerautomat (2dc) mit einer (deterministischen) endlichenKotrolle ausgestattet ist und seine beidseitig mit einer Endmarkierung versehe-ne Eingabe mit Hilfe eines Kopfes liest, der sich in beide Richtungen bewegenkann. Als Speicher besitzt er einen Z�ahler, der auf Null getestet werden kann. Inanaloger Weise ist der Zwei-Weg-Kellerautomat (2dpda) de�niert.Bei der Chomsky-Hierarchie kennen wir intuitiv einfache trennende Beispiel-sprachen. Durch besondere Einfachheit zeichnen sich beschr�ankte Sprachen (engl.bounded languages) aus. Eine Sprache L soll beschr�ankt hei�en, wenn es eineendliche Menge von W�ortern w1, w2, . . .wk gibt, so da�L � w�1w�2 � � �w�kF�ur Zwei-Weg-Automaten scheint die Konstruktion solcher Zeugensprachenschwierig zu sein, eventuell auch unm�oglich (s.u.). �Duri�s und Galil zeigen in ihremArtikel [2], da� 2dpda eine (allerdings nicht beschr�ankte) Sprache erkennen, dievon keinem 2dc akzeptiert wird. In diesem Zusammenhang erw�ahnen sie aucheinige einfache Sprachen, die zur Trennung anderer Automatentypen dienen.Die Sprache fx$xR j x 2 f0; 1g�g aus [3] kann auf naheliegende Weise voneinem 2dc erkannt werden (xR bezeichnet das Spiegelwort zu x). Gleiches gilt f�urdie endliche markierte Konkatenation oder den markierten Sternabschlu� dieser70



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 71Sprache. In [5] wird gezeigt, da� Dyck-Sprachen mit mehreren Sorten Klammernvon 2dc erkannt werden. Schlie�lich l�a�t sich auch COPY = fxx j x 2 f0; 1g�gvon einem 2dc akzeptieren. Hierbei wird der Index des zur Zeit zu vergleichendenZeichens auf demZ�ahler gehalten und mit Hilfe des Kopfes die halbe Eingabel�angeabwechselnd addiert und subtrahiert. Die Laufzeit dieser L�osung liegt in O(jwj2),wobei w die Eingabe ist.Es ist bemerkenswert, da� sich bei Mehrz�ahlerautomaten mit der Technik aus[3] eine Verbesserung auf O � jwj2log jwj� erzielen l�a�t. Eine genauere Analyse zeigt,da� drei Z�ahler hierf�ur ausreichen, und sogar zwei, falls ein Z�ahler mit der Einga-bel�ange verglichen werden kann. Andererseits kann mit Hilfe von Kreuzungsfolgenund Abz�ahlargumenten [1] oder Kolmogorov-Komplexit�at bewiesen werden, da�eine Laufzeit dieser Gr�o�enordnung optimal ist. O�en bleibt die Frage, ob f�ur Ein-oder Zweiz�ahlerautomaten (ohne zus�atzliche Operationen) die zuerst angegebeneL�osung optimal ist.In [2] wird gezeigt, da� die SpracheL = fx0#x1# : : :#xk j xj 2 f0; 1g�; 0 � j � k; xi = x0 f�ur ein 1 � i � kgvon keinem 2dc erkannt wird. Das gleiche gilt f�ur die Sprache, bei der x0 gespiegeltauftritt. Diese Resultate zeigen, da� f�ur Zwei-Weg-Automaten das Speichermedi-um Keller m�achtiger als ein Z�ahler ist und da� die Klasse der von 2dc erkanntenSprachen unvergleichbar mit der Klasse der kontextfreien Sprachen ist (betrachtez.B. COPY).Es bleibt in [2] o�en, ob ~L = f0n1n2 j n � 1gvon einem 2dc erkannt wird. Von dieser Sprache wird in [4] gezeigt, da� sie keinMehrz�ahlerautomat mit fester Umkehrschranke auf den Z�ahlern akzeptieren kann.Wir beschreiben im Vortrag die Arbeitsweise eines 2dc, der ~L erkennt. Es istleicht, zu pr�ufen, ob die Eingabe die Form 0n1k�n hat. Ist k nicht zu gro�, dannkann eine Division durch wiederholtes Abziehen und Z�ahlen in der niederwerti-gen n-�aren Stelle erfolgen. Die Hauptschwierigkeit ist daher, den Wert von k zubegrenzen. Dazu wird die gr�o�te Zweierpotenz kleiner oder gleich k �n berechnet,dazu n addiert, und durch wiederholte Division durch 2 eine Absch�atzung derQuadratwurzel aus k � n mit n verglichen. Eine weitere beschr�ankte Sprache, die2dc erkennen k�onnen, ist L̂ = f0n12n j n � 1gHier wird zun�achst getestet, ob die Eingabe die Form 0n12k hat. Dann wird 2kwiederholt durch 2 dividiert bis sich eine ungerade Zahl ergibt. Die Anzahl derWiederholungen kann in den h�oherwertigen Bin�arstellen gespeichert werden. Einedetailierte Darstellung der Algorithmen (in etwas verallgemeinerter Form) �ndetsich in [9].



72 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\Als Folgerungen erhalten wir die bekannten Resultate, da� 2dc mit fester Um-kehrschranke auch auf beschr�ankten Sprachen schw�acher als allgemeine 2dc sindund da� das Leerheitsproblem f�ur 2dc auf beschr�ankten Sprachen unentscheidbarist (durch Reduktion des 10ten Hilbert-Problems, ein direkterer Beweis benutztZwei-Z�ahler-Automaten [7]).Abschlie�end erw�ahnen wir, da� 2dc mit fester Umkehrschranke auf beschr�ank-ten Sprachen �aquivalent zu umkehrbeschr�ankten 2dpda sind [6], w�ahrend die Be-ziehung von allgemeinen 2dc und 2dpda auf beschr�ankten Sprachen weiterhin of-fen bleibt. Eine Sprache, deren Untersuchung sich hier anbietet, ist f0n2 j n � 1g,die gem�a� [8] von einem 2dpda erkannt wird.Literatur[1] A.Cobham: The recognition problem for the set of perfect squares, Conf.Record 7th IEEE annual Symp. on Switching and Automata Theory (1966)78{87.[2] P.�Duri�s, Z.Galil: Fooling a two way automaton or one pushdown store isbetter than one counter for two way machines, TCS 21 (1982) 39{53.[3] P.C.Fischer, A.R.Meyer, A.L.Rosenberg: Counter machines and counter lan-guages, Math. Systems Theory 2 (1968) 265{283.[4] E.M.Gurari, O.Ibarra: Two-way counter machines and diophantine equati-ons, JACM 29 (1982) 863{873.[5] G.Hotz, J.Messerschmidt:Dyck-Sprachen sind in Bandkomplexit�at log n ana-lysierbar, Techn. Bericht, Fachbereich Angewandte Mathematik und Infor-matik, Universit�at des Saarlandes Saarbr�ucken (1974).[6] O.H.Ibarra, T.Jiang, N.Tran, H.Wang: On the equivalence of two-way push-down automata and counter machines over bounded languages, Proc. STACS93, LNCS 665, 354{364.[7] M.L.Minsky: Recursive unsolvability of Post's problem of \tag" and othertopics in theory of Turing machines, Annals of Mathematics, 74, 3 (1961),437{455.[8] B.Monien: Deterministic two-way one-head pushdown automata are very po-werful, IPL 18 (1984) 239{242.[9] H.Petersen: Two-way one-counter automata accepting bounded languages,SIGACT News 25(3), Sept. 1994, 102{105.



Vollst�andige Sprachen f�urZ�ahlerautomatenKlaus Reinhardt�Institut f�ur Informatik der Universit�at StuttgartBreitwiesenstra�e 20{2270565 Stuttgartemail: reinhardt@informatik.uni-tuebingen.deSprachklassen, die von nichtdeterministischen Automaten einer bestimmtenArt, welche �-�uberg�ange haben d�urfen und keiner Platz- oder Zeitbeschr�ankungunterliegen, erkannt werden, sind abgeschlossen unter rationaler Transduktion.Dies ist gleichbedeutend mit dem Abschlu� unter Homomorphismen, inversenHomomorphismen und dem Schnitt mit regul�aren Sprachen [Ber79]. Der Speicherdes Automaten kann durch eine Sprache beschrieben werden, welche f�ur die Klassevollst�andig bez�uglich rationaler Transduktion ist.Bekannte Beispiele hierf�ur sind die kontextfreien Sprachen, f�ur welche dieDyck-Sprache vollst�andig ist, wobei �o�nende bzw. schiesende Klammern das Ein-bzw. Auskellern eines entsprechenden Sybols beschreiben oder die restringier-ten Einz�ahlersprachen (ROCL) f�ur welche die Semi-Dyck-Sprache D01 = fw 2fa; bg� j jwja = jwjb ^ 8uv = w juja � jujbg vollst�andig ist, wobei a demInkrement und b dem Dekrement des Z�ahlers entspricht.Besitzt ein Automat mehrere Z�ahler, so erh�alt man eine vollst�andige Spra-che durch das entsprechende disjunkte Shu�e von vollst�andigen Sprachen f�ureinzelne Z�ahler [Gre78]. Bekannt ist, da� ein Multicounterautomat (aus vielenschwachen Z�ahlern) nur entscheidbare Sprachen erkennen kann (dies entsprichtdem Erreichbarkeitsproblem in Petrinetzen bzw. in Vektoradditionssystemen);mit zwei Z�ahlern mit Nulltest werden jedoch schon die rekursiv aufz�ahlbarenSprachen charakterisiert.Entscheidbar wiederum sind die Sprachen, die ein Priorit�atsmulticounterauto-mat erkennen kann, welcher nach folgendem Prizip arbeitet [Rei94b]: Au�er demNulltest von Z�ahler 1 kann auch, falls Z�ahler 1 Null ist, Z�ahler 2 auf Leerheitgetestet werden oder allgemein, falls die Z�ahler 1 bis k� 1 den Wert Null haben,�Neue Adresse: Wilhelm-Schickhard-Institut f�ur Informatik, Eberhard-Karls-Universit�atT�ubingen, Sand 13, 72076 T�ubingen. 73



74 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\kann Z�ahler k auf Leerheit getestet werden. Dieser wird beschrieben durch ein6-Tupel A = (k; Z;�; �; z0; E)mit Zustandsmenge Z, Eingabealphabet �, �Ubergangsrelation� � (Z � (� [ f�g)� f0 : : : kg)� (Z � f�1; 0; 1gk);Anfangszustand z0, akzeptierende Zust�ande E � Z, Kon�gurationenmenge CA =Z ���� INk, Anfangskon�guration �A(x) = hz0; x; 0ki und Kon�gurations�uber-gangsrelation hz; ax; n1; :::; nki jA hz0; x; n1 + i1; :::; nk + ikidismath gdw. z; z0 2 Z; a 2 � [ f�g; h(z; a; j); (z0; i1; :::ik)i 2 �, 8i � j ni = 0(und nj+1 > 0 oder j = k)1.Sei PD0 := f�g, �k := fa1; b1; c1; :::; ak; bk; ckg und PDk :=(fw 2 (�k n fckg)� j ��k�1(w) 2 PDk�1 ^jwjak = jwjbk ^ 8uv = w jujak � jujbkgck)�:Die Sprache PDk ist vollst�andig bez�uglich rationaler Transduktion in der Klassek-PMC der von einem Priorit�atsmulticounterautomaten mit k Z�ahlern erkann-ten Sprachen. Hierbei entspricht ai dem Inkrementieren des Z�ahlers i, bi demDekrementieren des Z�ahlers i und ci dem Nulltest des Z�ahlers i und allen Z�ahlernl � i, da aus wciv 2 PDk folgt da� 8l � i jwjal = jwjbl gilt.Ein �Uberblick �uber entscheidbare Sprachklassen, deren Automaten und diedazugeh�origen, unter rationaler Transduktion vollst�andigen Sprachen gibt Inklu-sionsdiagramm 1.Sowohl die Hierarchie k-PMC als auch die Hierarchienmit blinden und schwa-chen Z�ahlern sind echt.Ebenfalls von Interesse ist ein Z�ahler (auf den ganzen Zahlen vergleicheBLINDin [Gre78]), bei dem au�er Inkrement und Dekrement anstelle eines Nulltest einenNat�urlichkeitstest (d.h. Zahlerinhalt � 0) als Instruktion m�oglich ist. Mit 4 sol-chen Z�ahlern werden wieder die rekursiv aufz�ahlbaren Sprachen charakterisiert.Einen Priorit�atsnat�urlichkeitstestautomaten kann man analog zum Priorit�ats-multicounterautomaten de�nieren; die einzigen Unterschiede sind dabei die neueKon�gurationenmengeCA = Z����ZZk und die Kon�gurations�ubergangsrelationhz; ax; n1; :::; nki jA hz0; x; n1 + i1; :::; nk + iki, welche jetzt die Bedinung z; z0 2Z; a 2 �; h(z; a; j); (z0; i1; :::ik)i 2 �, 8i � j ni � 0 hat.Ein solcher Automat kann einen Priorit�atsmulticounterautomaten mit derdoppelten Anzahl von Z�ahlern simulieren. Dabei wird ein Z�ahler durch zwei1Automaten gem�a� der De�nition mit bzw. ohne diesen Zusatz lassen sich leicht ineinander�uberf�uhren
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endlicher Automat1-turn Z�ahlerautomatfanbn j n 2 INg@@ ������ ����������blinder Z�ahlerautomatfw j jwja = jwjbgAAAAAAAAA ���������schwacher Z�ahlerautomatROCL D01�BBBBBZZZZZZZZZZ 1-turn KellerautomatLIN fw$wR j w 2 f0; 1g�gstarker Z�ahlerautomatOCL (D01�c)�QQQQQQQQ ���������BLINDMulticounterautomatPBLIND = MC���������Priorit�atsschlangenautomat������� KellerautomatCFL D02�Multicounterautomat miteinem Nulltestz�ahler@@@Priorit�atsmulticounterautomat

Abbildung 1: Inklusionsdiagramm.Z�ahler mit umgekehrtem Vorzeichen (Inkrementieren und Dekrementieren ver-tauscht) simuliert. Einer der Z�ahler wird bei jedem Schritt auf � 0 gepr�uft wirdund der Nulltest wird durch einen Nat�urlichkeitstest des 'Gegenz�ahlers' simuliert.Umgekehrt kann ein solcher Automat auch von einem Priorit�atsmulticounter-automaten mit der doppelten Anzahl von Z�ahlern simuliert werden. Der Inhalteines Z�ahlers wird als Di�erenz zweier Z�ahler dargestellt und f�ur jede Ver�ande-rung des simulierten Z�ahlers wird nichtdeterministisch entweder der positive Teiloder der negative Teil in umgekehrter Weise ver�andert. Der Nat�urlichkeitstestwird durch einen Nulltest des negativen Teils simuliert.Im Gegensatz zu Priorit�atsmulticounterautomaten l�a�t sich vermuten, da�zugelassen werden kann, da� die ersten zwei oder vielleicht auch drei (aber kei-nesfalls vier) Z�ahler unabh�angig von ihrer Priorit�at auf Nat�urlichkeit getestetwerden k�onnen, ohne da� das Leerheitsproblem dadurch unentscheidbar wird.



76 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\Ein solcher Automat kann Sprachen erkennen, die nicht in PMC liegen.Literatur[Ber79] J. Berstel. Transductions and context-free languages. Teubner Stu-dienb�ucher, Stuttgart, 1979.[Gre78] S. Greibach. Remarks on blind and partially blind one-way multicountermachines. Theoret. Comput. Sci., 7:311{324, 1978.[Rei94b] K. Reinhardt. Priorit�atsz�ahlerautomaten und die Synchronisation vonHalbspursprachen. PhD thesis, Institut f�ur Informatik, Universit�at Stuttgart,1994.



Some New Decision Results for EdgeGrammarsRalf StiebeOtto-von-Guericke-Universit�at MagdeburgFakult�at f�ur InformatikPostfach 421039116 Magdeburgemail: stiebe@cs.uni-magdeburg.de1 IntroductionGraph generating devices were intensively studied in recent years. We shall dealhere 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 lengthn are seen as edges of a graph Gn while the components de�ne the nodes of thisgraph.Formally, an edge grammar is a quintuple � = (N;W;T; P; S) where N and Ware alphabets, T is a subset of (W [ f�g)2, � denoting the empty word, and�0 = (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 2 N .� is called context-sensitive, context-free, linear, regular, respectively, i� �0 is acontext-sensitive, context-free, linear, regular, respectively, grammar. If more-over, T is a subset of W 2 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 overW . The wordz 2 T � corresponds to the pair (p1(z); p2(z)) where p1; p2 are the homomorphisms(projections) pi : T � 7!W �; pi(a1; a2) = ai; ai 2 W [ f�g; i = 1; 2:For a given integer n, we de�neEn(�) = f(v;w) : v;w 2 W+; jvj = jwj = n; v = p1(z); w = p2(z); z 2 L(�0)gVn(�) = fv 2 W+ : jvj = n; (v;w) 2 En(�) or (w; v) 2 En(�)gGn(�) = (Vn(�); En(�)) 77



78 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\Gn(�) is a directed graph with the set of nodes Vn(�) and the set of edges En(�).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(�) = fGn(�) : Gn(�) non-empty ; n � 1g is called the graph languagegenerated by �.Some important graph families, such as the set of all complete binary trees, or theset 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 hyperedgereplacement or node label controled graph grammars.On the other hand, it can be shown by consideration of the growth function thatseveral families of graphs, e.g. the set of all trees, are not generatable by evenregular edge grammars.2 ResultsThe decision problems to be regarded are questions similar to problems knownfrom classical formal language theory, such as membership, equivalence, or empti-ness. Additionally, we consider the following questions for an edge grammar �and a graph-theoretical property P .Q1: Does G(�) contain a graph with property P ?Q2: Do all graphs of G(�) 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 severalproperties in the context-sensitive case; for the question Q2, these results wereimproved by Dassow [3] who proved undecidability for linear edge grammars andspecial 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 � and a graph G, it is decidablewhether G(�) contains a grapha) with the subgraph G,b) with the induced subgraph G,c) which is isomorphic to G.Theorem 3 The subgraph problem is in general undecidable for regular and even-linear edge grammars.



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 79Theorem 4 There are even-regular edge grammars �1;�2 such that the followingquestions are undecidable for regular, even-linear edge grammars �.a) Is G(�) equal to G(�1)?b) Is G(�) disjoint with G(�2)?Now we shall note the new results concerning graph-theoretical properties.Theorem 5 The question whether some graph generated by an edge grammarcontains a loop isa) decidable for even-context-free egde grammars,b) undecidable for regular edge grammars.Theorem 6 The questions whether the maximal degrees of the graphs generatedby an edge grammar are bounded, bounded by a given number k, respectively, area) decidable for even-regular egde grammars,b) undecidable for even-linear edge grammars.Theorem 7 The questions Q1 and Q2 are undecidable for even-regular edgegrammars and the properties given below.a) connectednessb) bipartitenessc) acyclicityd) planaritye) edge/node k-colorability, k � 2f) Eulerianityg) Hamiltonicity3 ConclusionsWe could improve many of the decision results obtained earlier. The most in-teresting open classical problems are the intersection emptiness and equivalenceproblems for the even-regular case and the membership problem for the classesbetween even-regular and context-sensitive edge grammars.For a number of graph theoretical properties we have shown undecidability of thequestions Q1 and Q2 for the family of even-regular edge grammars. Decidabilitycould be obtained for some \local" properties. An interesting question is whetherthese results can be generalized to a larger class of properties, e.g. properties thatcan be expressed by means of �rst order logic.



80 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\References[1] F. Berman, Edge grammars and parallel computation, Proc. Allerton Conf.on Communication, Control, and Computing, 214-223, 1983.[2] F. Berman and G. Shannon, Representing graph families with edge gram-mars, Information Science 70 (1993), 241-269.[3] J. Dassow, Decision problems for edge grammars, Proc. MFCS, 1994.



Decomposing Large Petri Nets intoSynchronized BlocksAndreas St�ubingerUniversit�at PassauLehrstuhl f�ur InformatikInnstra�e 3394030 Passauemail: stuebing@fmi.uni-passau.deWe introduce synchronized blocks SB as a new scheme to analyse large Petrinets. Our scheme consists of blocks and a method to synchronize them. Blocksare Petri nets of a simple structure de�ned by a graph grammar. The graphgrammar incorporates important concepts of high level programming languages.The synchronization of blocks is done by merging equally labelled nodes. Suchglueings 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 blocksthe underlying graph grammar is a suited tool, since the graph grammar is chosenin a way to support simple drawings of blocks.Our goal is a characterization of the class of Petri nets de�ned by synchronizedblocks.De�nition 1Let G = (NG; PG; SG) be a graph grammar as follows:� NG = (P,T,S) is a set of nonterminal nodes. A label P represents a place,T a transition and S the marked place.� SG = fSg is the initial start symbol.� PG is the set of productions as shown in �gure 1.A block B = (P; T; F;M0) is a directed bipartite graph g 2 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 andtransitions) of one block have distinct labels. If there would be two or more81
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P3: Parallel BranchP1: S-loop P2: Transition Sequence

P4: Place Sequence P5: OR Branch P6: loopFigure 1: The set PG of productions for G. The dots in P3 and P5 have themeaning of "create as many branches as needed".equally labelled nodes in one block this action (transition) or state (place) wouldbe represented by one node only, as these equally labelled nodes represent thesame action or state. Our synchronization operation uses the approach of mergingtransitions, i.e. if some actions of di�erent blocks are equally labelled, they repre-sent a common action, so these transitions will be merged in the synchronizationoperation. Places, representing internal states of a block, are kept disjoint.De�nition 2Let Bi = (Pi; Ti; Fi;M0;i) be blocks from S(G). De�ne the Synchronized block netN = 3Bi with N = (P; T; F;M0) as follows:P = :[Pi T = [TiF = :[Fi M0 = :[M0;iPlaces are uni�ed disjointly; common labelled transitions representing com-mon actions in di�erent blocks are merged into one transition. The de�nitiongets e�ective if the blocks Bi are not pairwise disjoint.Complexity of Synchronized BlocksWe have to deal with the complexity of deciding whether a given input Petri netbelongs to the class of synchronized blocks. For a Petri net N = (P; T; F;M0)



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 83the problem is to �nd k = jM0j blocks, i.e. as many blocks as places are markedby the initial marking M0.Problem Decomposition of SBINSTANCE Petri net N = (P; T; F;M0), the block de�ning graph grammar Gof de�nition 1.QUESTION Is there a decomposition of N into k = jM0jblocks Bi = (Pi; Ti; Fi;M0;i), such that N = 3Bi?LemmaThe problem \Decomposition of SB" belongs to NP.Proof:Choose Bi, i 2 f1; : : : ; jM0jgVerify whether Bi 2 S(G), i 2 f1; : : : ; kg in O(n).Verify whether 3Bi = N , i 2 f1; : : : ; kg in O(n). 2We are interested in an e�cient layout algorithm based on the class of syn-chronized block nets. Therefore we are looking for a polynomial time algorithmto decompose a given Petri net into its constituting blocks.In our talk we will show some problems of such an algorithm by using theexample input net of �gure 2.
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Figure 2: Example input Petri net. The di�erent line styles mark the di�erentconstituing blocks.



Fairness and Partial Order SemanticsWalter Vogler�Institut f�ur MathematikUniversit�at Augsburg86135 Augsburgemail: vogler@informatik.uni-augsburg.deAbstractCausality-based partial order semantics allows an easy formulation ofweak fairness. It is demonstrated that this is true also for another partialorder semantics, namely for partial words.1 IntroductionThe interleaving approach describes a run of a concurrent system as a sequence ofactions. 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. Mostcommon are partial orders that describe the causality in system runs, e.g processesin 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 thee�ort to handle partial orders instead of sequences is really worthwhile; and whencomparing the respective merits of partial order and interleaving semantics, oneshould 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, whichrequires that no component of a concurrent system unnecessarily stops, i.e. thatan action is eventually taken if all needed resources are continuously available.Processes allow a particularly simple characterization of fairness: let � be aprocess and w one of its linearizations; then � is maximal (w.r.t. the pre�x-relation) if and only if w is fair [Rei84]. The purpose of this note is to showthat this result depends on the pre�x-relation for partial orders and not on theconcept of causality; it holds just as well for partial words. The full version ofthis note also considers so-called interval semiwords.�This work was partially supported by the DFG and the ESPRIT Basic Research WorkingGroup 6067 CALIBAN (CAusal calcuLI BAsed on Nets).84



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 852 Petri nets and partial wordsA (Petri) net N = (S; T;W;MN) consists of �nite disjoint sets S of places andT of transitions, the weight function W : S � T [ T � S ! f0; 1g, and theinitial marking MN : S ! IN 0. We assume that the reader knows some Petri netnotions like �ring sequence, step, reachable marking, presets �t etc. A net is safeif 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 �xednet 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 usa (�nitely preceded, labelled) partial order p = (E;<; l) consists of a set E ofevents, a labelling l : E ! T , and an irre
exive, transitive relation < on E suchthat for each e0 2 E there are only �nitely many e with e < e0. If e < e0, we calle a predecessor of e0 and e0 a successor of e. If e < e0 or e = e0, we write e � e0.Two events e and e0 are concurrent, e co e0, if neither e < e0 nor e0 < e.E 0 � E is left-closed, if for all e0 < e 2 E 0 we have e0 2 E 0; in this case,(E0; <0; l0) is a pre�x of (E;<; l), where <0 and l0 are the appropriate restrictionsof < and l. (E;<; l) is an augmentation of (E;<0; l), if <0 is a subset of <. If <is total, i.e. for all events e and e0 we have e < e0; e = e0 or e0 < e, then (E;<; l)is a linearization of (E;<0; l). In this case, we can view (E;<; l) as a sequenceof transitions; this is also true for in�nite E, since all partial orders are �nitelypreceded by de�nition.Most often a partial order semantics is given by so-called processes; in thisapproach, the partial order models causality. Another view is that concurrencyis more than arbitrary interleaving but includes it. This idea is formalized in thepartial words of [Gra81]: in such a partial order, any set of pairwise concurrentelements represents a step that can be �red provided the precedences prescribedby the partial order are observed.� We call a partial order (E;<; l) a partial word of N if for all �nite disjointsubsets B and C of E we have: if all elements of C are pairwise concurrentand B and B[C are left-closed, then the transitions in l(C) are concurrentlyenabled under MN +Pe2BW (l(e); :)�W (:; l(e)), i.e.Xe2CW (:; l(e)) �MN +Xe2BW (l(e); :)�W (:; l(e)):It is not hard to see (by induction on jBj) that the marking mentioned is areachable marking, so by the general assumption for N equally labelled eventscannot be concurrent. Thus, a set C as above and, hence, any set of pairwiseconcurrent events in a partial word has at most jT j elements. Therefore, a partialword is at most countable and it has a linearization. (The latter is not true foruncountable partial orders, since linearizations have to be �nitely preceded.)



86 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\It is not di�cult to see that the set of partial words is closed under augmen-tation; i.e., if p is an augmentation of a partial word q, then p is a partial word,too; see [Vog92] for the �nite case. This shows that concurrency in partial wordsis just seen as a possibility; possibly concurrent transitions can also be performedsequentially.The above is an extension of the original de�nition to in�nite partial orders;it is sensible as the following result shows (which also holds for unsafe or in�niteN).Proposition 2.1 A partial order is a partial word of N if and only if all �nitepre�xes are partial words of N .3 Fairness and partial wordsA system run is (weakly) fair, if each action occurs eventually provided the nec-essary resources are continuously available; weak fairness is also called justiceor �nite-delay property. The standard de�nition of a fair �ring sequence is asfollows:De�nition 3.1 A �ring sequence t1t2 : : : is fair� if either it is �nite and no tran-sition is enabled under the marking reached or it is in�nite and for MN [t1iM1[t2iM2 : : : we have: if for some t 2 T and i 2 IN we have Mj [ti for all j � i, thent = tj for some j > i . 2This de�nition is not fully adequate for concurrent systems: a resource iscontinuously available, if it is available in all states between activities and duringall activities. Hence, we use the following re�ned version of fairness.De�nition 3.2 A �ring sequence t1t2 : : : is fair if either it is �nite and no tran-sition is enabled under the marking reached or it is in�nite and for MN [t1iM1[t2iM2 : : : we have: if for some t 2 T and i 2 IN we have that t and tj+1 areconcurrently enabled underMj for all j � i, then some tj with j > i equals t. 2De�nitions 3.1 and 3.2 really di�er. Take a net with a single, marked placeand two transitions t and t0, where t is on a loop with the place, while t0 is justin its postset. Intuitively, an in�nite sequence of t's should be fair, since the onlyresource is repeatedly in use; it is in fact fair, but not fair�.With De�nition 3.2, maximality of a process corresponds to fairness of anarbitrary linearization [Rei84]. Thus, fairness for processes can be de�ned muchmore easily than for �ring sequences. Our aim is to show analogous results forpartial words and interval semiwords. We start with a result which demonstratesthe close relation between fairness and the pre�x-relation on partial orders.



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 87Theorem 3.3 A �ring sequence w is fair if and only if { regarded as a partialword { it is maximal w.r.t. the pre�x-relation.Proof: For �nite w this is obvious. If an in�nite w is not maximal, we can extendit with one event e. The predecessors of e form a pre�x v of w, and by de�nitionof a partial word l(e) is concurrently enabled with each transition after v underthe appropriate marking; hence, w is not fair.If w is not fair due to some t 2 T and i 2 IN , we add a t-labelled evente succeeding the �rst i events of w. We have to check the requirement for allappropriate B and C. If e 2 B, it is su�cient to check B�feg and C [feg sincee is a maximal event. Hence, in the only interesting case C consists of e and aconcurrent event, and l(C) is enabled by the assumption on t and i. 2The theorem below, our main result, is immediately implied by 3.3 and thefollowing lemma, which we state without proof.Lemma 3.4 Let p be an augmentation of a partial word q. Then q is a maximalpartial word if and only if p is.Theorem 3.5 Let w be a linearization of a partial word p. Then p is maximalw.r.t. the pre�x-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 identi�ed with partial words which are not proper aug-mentations of others [Kie88].References[Gra81] J. Grabowski. On partial languages. Fundamenta Informaticae,IV.2:428{498, 1981.[Kie88] A. Kiehn. On the interrelationship between synchronized and non-syn-chronized behaviour of Petri nets. J. Inf. Process. Cybern. EIK, 24:3{18,1988.[Rei84] W. Reisig. Partial order semantics versus interleaving semantics forCSP-like languages and its impact on fairness. In J. Paredaens, edi-tor, Automata, Languages and Programming, Lect. Notes Comp. Sci.172, 403{413. Springer, 1984.[Vog92] W. Vogler. Modular Construction and Partial Order Semantics of PetriNets. Lect. Notes Comp. Sci. 625. Springer, 1992.



Regul�ar kontrollierte k-limitierteT0L-SystemeDietmar W�atjenInstitut f�ur Theoretische InformatikTechnische Universit�at BraunschweigPostfach 332938023 Braunschweigemail: waetjen@iti.cs.tu-bs.deEin k-limitiertes T0L-System (�;H; !; k) (kurz klT0L-System genannt, ein-gef�uhrt in [3]) besteht aus einem T0L-System (�;H; !) sowie der Limitierungk 2 N . Im Unterschied zur vollst�andig parallelen Ersetzung von T0L-Systemenwerden bei klT0L-Systemen in jedem Schritt des Ersetzungsprozesses genauminfk;#awg Vorkommen eines jeden Symbols des Alphabets � im gerade be-trachteten Wort w ersetzt, wobei #aw die Anzahl des Vorkommens von a 2 �in w ist. F�ur solche Systeme wurden bereits Steuerungen der Tafelanwendungenin [4] betrachtet, die entsprechend den Steuerungen bei �ublichen T0L-Systemende�niert sind (siehe z.B. [1]). Es wurden periodisch zeitvariierende, Matrix-, pro-grammierte und graph-kontrollierte klT0L-Systeme mit gew�ahltem Kontext (ran-dom context) mit und ohne Vorkommenspr�ufung betrachtet. Es zeigte sich, da�die damit erzeugten Sprachfamilien schon bei gleichem k voneinander verschiedensind und sich bei verschiedenen Limitierungen k jeweils unvergleichbare Sprach-familien ergeben. Hier soll nun die Steuerung der Anwendung der Tafeln durcheine regul�are Steuersprache betrachtet werden, wobei wir abweichende Ergebnisseerhalten.Es ist G = (�;H; !; k;R) ein regul�ar kontrolliertes klT0L-System, wenn R �H� eine regul�are Menge ist. Die vonG erzeugte Sprache besteht aus allen W�orternw 2 �� mit einer AbleitungD : ! =)hi1 w1 =)hi2 : : : =)hin wn = wgem�a�G, so da� hi� 2 H, � = 1; : : : ; n, n 2 N[f0g, mit hi1hi2 : : : hin 2 R gilt. Dieentsprechende Sprachfamilie werde mit L(rc; klT0L) bezeichnet. Wir betrachtenweiter Abbildungen oc; noc : H ! P(�), die jeder Tafel eine Vorkommens- bzw.Nichtvorkommensmenge zuordnen. Ein Wort w kann gem�a� einer Tafel h genau88



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 89dann weiter abgeleitet werden, wenn alle Symbole aus oc(h) in w vorkommen,jedoch kein Symbol aus noc(h). In Verbindung mit der vorhergehenden De�niti-on erhalten wir regul�ar kontrollierte klT0L-Systeme G = (�;H; !;R; oc; noc) mitgew�ahltem Kontext mit oder ohne (falls noc(h) = ; f�ur alle h 2 H gilt) Vorkom-menspr�ufung. Die entsprechenden Sprachfamilien werden als L(rc; rand; klT0L)bzw. L(rc; rand-app; klT0L) geschrieben, und es gilt nach den De�nitionenL(rc; klT0L) � L(rc; rand; klT0L) � L(rc; rand-app; klT0L):Im Gegensatz zu den Sprachfamilien in [4] erhalten wir hier:Satz 1: F�ur alle k 2 N giltL(rc; rand-app; klT0L) = L(rc; rand-app; 1lT0L) undL(rc; klT0L) � L(rc; 1lT0L); L(rc; rand; klT0L) � L(rc; rand; 1lT0L):Beweis: Der Beweis der angegebenen Inklusionen sowie vonL(rc; rand-app; klT0L) � L(rc; rand-app; 1lT0L)ist recht einfach und soll hier nicht angegeben werden. Wir zeigenL(rc; rand-app; 1lT0L) � L(rc; rand-app; klT0L);weil dabei das Zusammenspiel der verschiedenen Parameter der Systeme sicht-bar wird. Es sei G = (�;H; !; 1; R; oc; noc) ein regul�ar kontrolliertes 1lT0L-System mit gew�ahltem Kontext und Vorkommenspr�ufung. Wir de�nieren G0 =(��;H 0; !; k;R0; oc0; noc0) mit�0 = fa0 j a 2 �g; �s = fsa j a 2 �g; �� = � [ �0 [ �s undH 0 = fh1; h3 j h 2 Hg [ fhA2 j ; 6= A � �; h 2 Hg:Wir zeigen, da� mit der Folge h1hA2 h3 von Tafeln ein Ableitungsschritt gem�a� hsimuliert werden kann. Es isth1(a) = fa; a0skag; h1(a0) = fa0g; h1(sa) = fsag f�ur a 2 �;oc0(h1) = oc(h); noc0(h1) = noc(h)de�niert. Unter Ber�ucksichtigung der Vorkommens- und Nichtvorkommensmen-gen von h wird wahlweise a durch a0ska ersetzt oder bleibt unver�andert. F�ur kSymbole a, falls vorhanden, wird diese Wahl durchgef�uhrt. Die Tafel h2 mithA2 (a) = fag; hA2 (a0) = fa0g; hA2 (sa) = " f�ur a 2 �;oc0(hA2 ) = fsa j a 2 Ag; noc0(hA2 ) = (� �A) [ (�0 � fa0 j a 2 Ag)ist nur anwendbar, wenn k Symbole sa f�ur a 2 A vorhanden sind, von denendann genau k gel�oscht werden. Die Tafel ist nur anwendbar f�ur W�orter w 2 A�,



90 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\bei denen jedes Symbol aus A in w vorkommt. Verschiedene Teilmengen A � �sind n�otig, da in einem Wort nicht jedes Symbol von � vorkommen mu�.Wenn nach Anwendung von hA2 kein Symbol sa �ubrigbleibt, hat man anfangsgenau ein a in a0ska �uberf�uhrt. Eine Simulation eines korrekten Ableitungsschrittsdes 1-limitierten Systems G wird nun durch die Tafel h3 mith3(a) = fag; h3(a0) = h(a); h3(sa) = fsag f�ur a 2 �;oc0(h3) = ;; noc0(h3) = �sabgeschlossen. H�atte man anfangs mehr als ein Symbol a in a0ska �uberf�uhrt, sow�aren jetzt noch Symbole aus �s vorhanden und h3 nicht anwendbar.Wir de�nieren also eine regul�are Substitution sb auf H� durchsb(h) = fh1gfhA2 j ; 6= A � �gfh3g f�ur alle h 2 H:Folglich ist sb(R) regul�ar. Wir w�ahlen R0 = sb(R) und schlie�en, da� die von Gund G0 erzeugten Sprachen gleich sind. 2Ob die Inklusionen echt sind oder nicht, ist o�en. Der Satz zeigt, da� dieFamilien der regul�ar kontrollierten klT0L-Systeme mit gew�ahltem Kontext undVorkommenspr�ufung f�ur verschiedene k gleich sind. Ist L(re) die Familie derrekursiv-aufz�ahlbaren Sprachen, dann erhalten wir au�erdemSatz 2: F�ur alle k 2 N gilt L(re) = L(rc; rand-app; klT0L).Beweisskizze: Da� jede Sprache aus L(rc; rand-app; klT0L) eine rekursiv-aufz�ahl-bare Sprache ist, ergibt sich aus der Churchschen These. Umgekehrt ist be-kannt, da� jede rekusiv-aufz�ahlbare Sprache durch eine programmierte kontext-freie Grammatik mit Vorkommenspr�ufung erzeugt werden kann. Zu dieser Gram-matik wird zun�achst ein graph-kontrolliertes 1lT0L-System mit gew�ahltem Kon-text und Vorkommenspr�ufung konstruiert, das die Satzformen der gegebenenGrammatik erzeugt. Zu diesem System wird schlie�lich ein regul�ar kontrollier-tes 1lT0L-System mit gew�ahltem Kontext und Vorkommenspr�ufung angegeben,das die gegebene rekusiv-aufz�ahlbare Sprache erzeugt. Bei diesem letzten Systemkommt es vor allem darauf an, da� W�orter mit Nichtterminalzeichen durch eineTesttafel ht zum Abschlu� der Ableitung nicht durchgelassen werden. Dies wirddadurch erreicht, da� die Nichtvorkommensmenge noc(ht) gleich der Menge derNichtterminalzeichen der gegebenen Grammatik gesetzt wird. 2Die Erzeugungsm�achtigkeit der regul�ar kontrollierten klT0L-Systeme mitgew�ahltem Kontext und Vorkommenspr�ufung beruht also vor allem auf den Ab-bildungen noc : H ! P(H).Weiter erhalten wirSatz 3: F�ur alle k 2 N gilt L(rc; klT0L)�6=L(rc; rand-app; klT0L). 2



4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\ 91Diese echte Inklusion wird durch die Sprache fa2n j n � 0g gegeben. Diegenaue Lage von L(rc; rand; klT0L) bez�uglich der beiden Sprachfamilien ist un-bekannt.Wird mit L(metalin) die Familie der metalinearen Sprachen bezeichnet, alsoL(metalin) = [r2NL(r-lin) (Vereinigung der Familien der r-linearen Sprachen),so kann der folgende Satz bewiesen werden.Satz 4: F�ur alle k 2 N gelten die folgenden Aussagen: Es istL(metalin)�6=L(rc; klT0L):F�ur L 2 L(metalin) folgt L� 2 L(rc; klT0L). 2Weiter kann z.B. gezeigt werden, da� die Sprachfamilien L(rc; klT0L) undL(rc; rand; klT0L) abgeschlossen sind unter Vereinigungsbildung.Eine ausf�uhrliche Darstellung dieser Ergebnisse ist in [5] erschienen. Regul�arkontrollierte klET0L-Systeme wurden bereits in [2] untersucht.Literatur[1] Dassow, J., Gh. P�aun, Regulated Rewriting in Formal Language Theory,Akademie-Verlag, Berlin, 1989, Springer, Berlin, 1990.[2] G�artner, S., A remark on the regulation of klET0L systems, InformationProcessing Letters 48(1993), 83{85.[3] W�atjen, D., k-limited 0L Systems and Languages, J. Inform. Process. Cy-bern. EIK 24(1988), 267{285.[4] W�atjen, D., Regulation of k-limited ET0L Systems, Intern. J. ComputerMath. 47(1993), 29{41.[5] W�atjen, D., On regularly controlled k-limitedT0L Systems, Intern. J. Com-puter Math. 55(1995), 57{66.



92 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\



GI-Fachgruppe 0.1.5"Automaten und FormaleSprachen\Wahl der FachguppenleitungDie Wahl der Leitung der GI-Fachgruppe 0.1.5 wurde am 29. September1994 im Rahmen der Fachgruppen-Sitzung auf dem 4. Theorietag "Automatenund Formale Sprachen\ in Herrsching durchgef�uhrt. Anwesend waren folgendeFachgruppen-Mitglieder:Michael Bertol (Stuttgart), Oliver Boldt (Magdeburg), Bernd Borchert (Heidel-berg), Franz J. Brandenburg (Passau), Carsten Damm (Trier), J�urgen Dassow(Magdeburg), Volker Diekert (Stuttgart), Manfred Droste (Dresden), HenningFernau (Karlsruhe), Rudolf Freund (Wien), Annegret Habel (Bremen), Christi-an Herzog (Frankfurt am Main), Markus Holzer (M�unchen), Klaus P. Jantke(Leipzig), Dietrich Kuske (Dresden), Martin Kutrib (Gie�en), Klaus-J�orn Lan-ge (M�unchen), Helmut Lescow (Kiel), Gundula Niemann (W�urzburg), FriedrichOtto (Kassel), Holger Petersen (Hamburg), Bernd Reichel (Magdeburg), KlausReinhardt (Stuttgart), Peter Rossmanith (M�unchen), Sebastian Seibert (Kiel),Andreas St�ubinger (Passau), Ralf Stiebe (Magdeburg), Walter Vogler (Augs-burg), Dietmar W�atjen (Braunschweig).ZumWahlleiter wurde Herr Markus Holzer bestimmt. Der Wahlleiter stellte die 7Kandidaten vor. Von den 29 abgegebenen Stimmzetteln waren 29 g�ultig. Es wur-den gew�ahltJ�urgen Dassow (Magdeburg), Manfred Droste (Dresden), Annegret Habel (Bre-men), Friedrich Otto (Kassel), Wolfgang Thomas (Kiel).Alle Gew�ahlten nahmen die Wahl an. Das Wahlprotokoll wurde verlesen undgenehmigt. 93



94 4. GI Theorietag "Automaten und Formale Sprachen\Wahl des FachgruppensprechersAm 30. September 1994 einigten sich die anwesenden Mitglieder der Fachgrup-penleitung darauf, da� Herr Dassow weiterhin das Amt des Sprechers und HerrThomas das Amt des stellvertretenden Sprechers wahrnehmen werden. DieserVorschlag wurde einstimmig angenommen. Herr Dassow nahm die Wahl an; HerrThomas erkl�arte telefonisch seine Bereitschaft zur �Ubernahme des Amtes.
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