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Uber die Erzeugung von (U11- )endlichen Sprachen
bei st.ochast.ischen k-limitiertell OL-Systemen

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

Technischc Uuiversitat Braunsclrvveig

Abstract

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

Skll>UOL-Systeme

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

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

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

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

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

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

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

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

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

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

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

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

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

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

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

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

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

Rek?rsive Folgen

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

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

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

n----4OO ' m"Ql+(m-l ·Q2+· .. + 2 · Qm - l + q m



[ER81]

[Wa88a]
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Beweisidee: DUTch Anwendung der Theorie der Differenzengleichltngen
und einigen Siiizen iiber stochastische Matrizen kann die Konvergenz

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

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

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

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

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

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

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

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

12)a2rn-1

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

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

Eill Entscheidbarkeitskriteriulll

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

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

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

H. Petersen
Fachbereich Informatik
Universif.at Hamburg

(ill Zusammenarbeit mit M, Laderruann ]

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

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

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

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

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

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

Es ergeben sich folgende Resultate:

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

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

Zur Verrneidung von Schleifen wird entweder Riickwartssimu
lation ode!"

Fiillsel-Konstruktion durchgefiihrt.

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

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

DeI Kelleriiberlauf wird "spontan" mit k Kopfen gepriift.

Akzeptierende und ablehnende Zustandc werden vertauscht.

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

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

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

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

Bernd Reicllel
Otto-von-Cuericke-Universitat

Nlagcleburg

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

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

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

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

. G

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

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

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

L

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

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

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

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

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

Torsten RoBnick
Otto-von-Cuerickc-Universitat

J\!lagdeburg

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

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

nachweisen. Die Echtheit der Teilnlengenbeziehung zwischen den streng
deterministischen und deterministischcn Sprachklassen mit den selben
erzeugenden Bedingungen wird vcrrnutet , ist jedoch noch nicht bewiesen.
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Two-dimensional Picture Languages
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Wir betrachten Bilder als zweidimensionale Felder von Buchstaben in
Rechteckforrn und vergleichen logische Definierbarkeit von Bildsprachen
mit der Beschreibung durch Parkettierungen mit einer endlichen Menge
von Teilbildern, wobei auf jeden Buchstaben ein Zustand gelegt wird.
Als eine natiirliche Erweiterung des Erkennbarkeitsbegriffs von Worten
auf Bilder stellt sich die Parkettierung durch Teilbilder der GroBe 2 x 2

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

Least Solutions of Equations over N

Helmut Seidl
Fachbereich Informatik

Universitat des Saarlandes

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

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

(1) minimum and maximum;

{2) maximum, addition and multiplication;

(3) minimum, addition and multiplication; and

(4) minimum, maximum, addition and multiplication.

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

kooperierenden Grammatiksystemen

Stefan Skalla
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Magdeburg

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

• mehreren verteilten Wissensressourcen/Experten,

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

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

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

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

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

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

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

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

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

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

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

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

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

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

Ludwig Staiger
Lehrstuhl fiir Informatik II Technische Universitat Cottbus

Oded Maler
LGI- IMAG (Campus) Grenoble

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

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

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

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

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

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

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

Thus, several questions arise in connection with this problem:

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

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

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

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

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

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

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

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

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

Wahl der Fachgruppenleitung

Die Wahl der Leitung der GI--Fachgruppe 0.1.5 wurde am 7.10.1993 im
Rahmen der Fachgruppen-Sitzung auf clem 3. Theorietag "Automaton
und Formale Sprachen" in Schlof Dagstuhl durchgefiihrt. Anwesend wa
ren die folgenden Fachgruppen-Mitglieder:

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

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

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

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

Wal1.1 des Fachgrupperrsprcchers

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



62

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