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Abstrakt

Tato teoretickd dizerta¢ni préice zastiesuje pod pojmem pfepisujici systémy formalni mod-
ely gramatik a automatu a zkouméa moznosti jejich kombinovani. Zobeciiuje pojem konfigu-
race pro oznaceni vnitintho stavu pfepisujicich systémiu a sjednocuje i nékteré dalsi pojmy
z oblasti gramatik a automatu. Déle klasifikuje ruzné piistupy k omezovéani piepisujicich
systému s durazem na omezovani konfiguraci a posloupnosti aplikovanych pravidel. Préace
téz predstavuje pojem dynamicka slozitost, ktery se zaméruje na omezovani vybranych me-
trik pii procesu zpracovavani véty prepisujicim systémem.

Hlavni ¢ast prace predstavuje dva nové kombinované modely (#-piepisujici systémy
a redukujici hluboké zdsobnikové automaty) a jeden omezovany systém (zdsobnikové au-
tomaty s omezenym obsahem zdsobniku). V piipadé #-piepisujicich systému bylo navic
detailnéji studovano nékolik modifikaci (n-pravé-linearni a zobecnéné #-prepisujici systémy
inspirované Chomského hierarchif).

V zavislosti na zpusobu omezovani prezentuje text vysledky ohledné vyjadiovacich
schopnost{ téchto formélnich modeliu. Demonstruje také tzky vztah novych i vybranych
existujicich kombinovanych, omezovanych a fizenych piepisujicich systému. Hlavnim vy-
sledkem jsou nekonecné hierarchie tiid jazyku definované témito prepisujicimi systémy po-
dle parametri omezovani (koneény index, n-limitovanost, hloubka).

V zavéru jsou studovany vlastnosti téchto systému s tizkou vazbou na praxi. Text zavadi
dva z moznych zpusobu definice determinismu a kanonicnosti #-piepisujicich systému a
demonstruje jejich vztah k potencionalni praktické vyuzitelnosti.

Klicova slova

#-prepisujici systém, determinismus, dynamicka slozitost, formalni model, jazyk, konec¢ny
index, konfigurace, n-limitovanost, m-paralelni n-pravé-linearni jednoduché maticova gra-
matika, omezovani, popisnd slozitost, programovand gramatika, redukujici hluboky zasobni-
kovy automat, stavova gramatika, fizeny prepisujici systém, vyjadiovaci schopnost, tiida
jazyku, zasobnikovy automat s omezenym obsahem zasobniku



Abstract

This theoretically oriented dissertation discusses rewriting systems, including various au-
tomata and grammars. It concentrates its attention upon their combination. More specifi-
cally, the central role of the present dissertation plays the general notion of a configuration as
an instantaneous description of a rewriting system. Based upon various restrictions placed
upon configurations and rewriting modes, the systems are classified and studied. Apart
from this major topic, the dissertation also discusses dynamic complexity, which is based
upon metrics placed upon the process of yielding strings.

As its fundamental topic, the dissertation discusses #-rewriting system, reducing deep
pushdown automaton, and pushdown automata with restricted pushdowns. In addition,
it studies some variants of #-rewriting systems, including n-right linear and generalized
#-rewriting system. In general, the dissertation demonstrates how the generative power of
the systems under discussion depends upon the restrictions placed upon them. In terms
of dynamic complexity, it discusses a close relationship between various rewriting systems,
including newly introduced systems. As its main result, the dissertation demonstrates sev-
eral infinite hierarchies of language families defined by rewriting systems in dependency on
their restrictions.

The conclusion demonstrates the application-important properties of the systems dis-
cussed in the dissertation. It sketches two new types of determinism and canonical rewriting;
then, it demonstrates their potential practical usage.

Keywords

#-rewriting system, configuration, descriptional complexity, determinism, dynamic com-
plexity, finite index, formal model, generative power, language, language family, n-limitation,
m-parallel n-right-linear simple matrix grammar, programmed grammar, pushdown au-
tomaton with restricted pushdown content, reducing deep pushdown automaton, regulated
rewriting system, restriction, state grammar
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Kapitola 1
Uvod

Jednou z vyrazné matematicky orientovanych oblasti informatiky je teorie formaélnich jazyku.
Dulezitost tohoto oboru podtrhuje skutecnost, ze kazdy problém nebo tloha, ktera lze popsat,
lze popsat pomoci néjakého jazyka. Zakladni princip tohoto popisu vyuziva fakt, ze kazdé teseni
lze zapsat formou véty néjakého jazyka. Diky tomu lze zpusob feSeni vSech problému unifikovat
na otazku, zda véta reprezentujici hledané feSeni patii do jazyka, ktery popisuje vSechna feSeni
daného problému. Z tohoto pohledu lze pristupovat k hledani feseni dvéma zpusoby:

a) ovéfujeme vétu reprezentujici Feseni problému, zda patii do jazyka obsahujictho vSechna
feseni (procedurdln{ piistup);

b) popisujeme/hleddme vSechna feSeni daného problému (deklarativni pristup).

Teorie formalnich jazyku se zabyvé hledanim zpusobu, jak FeSit problémy popsané formalné
definovanym jazykem, a proto je pro nas prinosné nase problémy formdlnimi jazyky specifikovat,
nebot vlastnosti i zptisoby automatického zpracovani zjisténé pro pifslusnou tifdu jazykd, ve které
se nachéazi i jazyk naSeho problému, lze bezpracné prevzit a vyuzit. Mezi slozitosti problému,
slozitosti popisujiciho jazyka a slozitosti jeho zpracovani je bohuzel piima timéra. Napiiklad popis
prirozenym jazykem s komplikovanou az nejednozna¢nou sémantikou bude vzdy hute strojové
zpracovatelny nez napiiklad jednoduchy reguldrni vyraz popisujici identifikdtor proménné.

Jazyk, nositel informace ¢i pfimo moznych feseni, je postaven na jednom z nejzakladnéjsich
matematickych pojmu — mnoziné. Jelikoz netrividlni jazyk byva Casto nekoneénou mnozinou,
musime mit k dispozici formalni modely pro jeho koneény popis.

Formalni modely slouzi pro presny matematicky popis jazyku a lze je veskrze rozdélit do ¢tyt
zakladnich kategorif:

e mnozinovy vycet, ktery je sice pfesny, ale znacné neprakticky

e mnozinovy konstrukt vyuzivajici seznamu matematicky nebo slovné zapsanych pozadavku a
podminek na prvky mnoziny, tedy véty jazyka, napt. {w| w ma délku délitelnou 3, kde w je
libovolné véta nad danou abecedou symbolti};

e vyuzit{ algebraickych operaci pro specifikaci jazyka na zdkladé jinych, jiz definovanych jazyku,
napt. L = L1 U Lo, kde L1, Lo jsou jazyky;

e piepisujici systémy, kdy definujeme algoritmicky mechanismus, jak zpracovavat véty jazyka;
tento pristup je pro praktické pouziti nejvyznamnéjsi, a je mu proto v teorii formélnich jazyku
vénovana vysoka pozornost; stejné tomu bude i v této préci.

10



KAPITOLA 1. UVOD

Prepisujici systém pracuje se svym vnitinim stavem prostfednictvim prepisovani, coz je ope-
race nahrazeni podretézce vnitiniho stavu systému jinym fetézcem symbolu. Prepisujici systém
je definovan dvéma zdkladnimi komponentami: iplnou abecedou a kone¢nou mnozinou pravidel.
Uplnd abeceda obsahuje v8echny symboly, které se mohou vyskytnout na vstupu, vystupu nebo
ve vnitinim stavu pfepisujiciho systému. Mnozina pravidel pak diktuje povolené zmény, potazmo
prepisy, vnitiniho stavu systému.

Nejcasteji vyuzivané a zkoumané piepisujici systémy jsou gramatiky a automaty.

7 existujicich gramatik si vezméme napiiklad vyznamné bezkontextové gramatiky. Bezkon-
textova gramatika se skladd z tUplné abecedy; abecedy termindlu, kterd pouze specializuje
nékteré symboly tuplné abecedy; startujictho symbolu; a kone¢né mnoziny prepisujicich pravidel.
Poé¢inaje startujicim symbolem gramatika ve vnitfnim stavu (tzv. vétnd forma) prepisuje pomoci
pravidel jednotlivé netermindlni symboly (symboly tiplné abecedy, které nejsou termindln{). Timto
prepisovanim gramatika generuje fetézec, az dospéje do Fetézce samych termindli. Mnozina ter-
minélnich fetézcu takto vygenerovanych urcuje jazyk generovany bezkontextovou gramatikou.

Automat naopak pracuje prakti¢téjsim zpusobem. Vétu jazyka ovéiuje postupnym ctenim a
zpracovavanim pomoci piechodii ve stavovém Fizeni samotného automatu. Rikdme, ze gramatika
vétu generuje a automat ji pfijimé. Jako piiklad zastupce piepisujictho systému mezi automaty
uvazujme kone¢ny automat, ktery obsahuje: koneénou mnozinu stavi, @, z nichz jeden stav je
definovén jako pocdtecni a nékteré jako koncové; abecedu vstupnich symbolu, T', kde @ sjednoceno
s T tvofi tdplnou abecedu systému; a mnozinu pravidel, prostfednictvim nichz provadi automat
prechody. Béhem pfechodu provede zménu aktudlniho stavu a pfecteni jednoho vstupniho sym-
bolu. Pokud kone¢ny automat provede podle svych pravidel posloupnost piechodu tak, Ze zacne
v pocatetnim stavu, precte cely vstupni Fetézec a skonéi ve stavu koncovém, pak fikame, ze au-
tomat pfijimé vstupni fetézec. Mnozina vSech prijimanych fetézcu tedy tvoii jazyk definovany
koneénym automatem. Pii pohledu na koneény automat jako na pfepisujici systém je vnitini stav
tvofen vstupnim fetézcem a aktudlnim stavem (tzv. konfigurace). Pii vhodném zapisu konfigurace
pak pfi kazdém prechodu pfepisujeme podietézec skladajici se z aktualniho stavu a pravé ¢teného
symbolu ze vstupu na Fetézec obsahujici pouze cilovy stav pravidla (pfecteny vstupni symbol je
timto vymazan).

Kombinovani gramatik a automatu, coz jsou, jak jsme si pravé demonstrovali, oboji prepisujici
systémy, vede bezesporu opét ke konstrukci dalstho prepisujicitho systému. Tato prace se mimo
jiné zamétuje pravé na kombinovany typ prepisujicich systému, ktery je v teorii formélnich jazyku
relativné opomijeny, protoze az donedavna se studovaly modifikace gramatik a automatu vice méné
zcela oddélené a nezavisle.

Pii studiu kombinaci automatu a gramatik je vyhodné vSechny pojmy a vlastnosti (napi. konfi-
gurace, aktivn{ a pasivni symbol, atd.) definovat v kontextu prepisujicich systému, abychom néktery
pojem ¢i vlastnosti zbyte¢né neomezovali pouze na jednu z oblasti a spiSe smétovali k unifikaci
téchto dvou zdkladnich piistupu. Napf. pojem konfigurace bude pouzivdn obecné pro oznacovani
popisu vnitfnitho stavu prepisujictho systému, takze i v ptipadé gramatiky budeme pojem vétné
formy generalizovat na konfiguraci.

Kombinovani automat a gramatik i sjednoceni pojmiu budeme demonstrovat v rdmci celé
préace, ale predevsim na dvou novych prepisujicich systémech (kapitola 4): #-pfepisujicim systému
a redukujicim hlubokém zdsobnikovém automatu.

Zaméteni této dizertacni préce je vSak jesté uzsi. Vétsina jazyku i tiid jazyku lze popsat ¢i
charakterizovat vice formalnimi modely ¢i konkrétnéji prepisujicimi systémy. P vybéru vhodného
modelu/systému je proto tfeba brit v ivahu jednu dulezitou vlastnost — slozitost. Slozitost se

11



KAPITOLA 1. UVOD

studuje prakticky od zalozeni teorie formalnich jazyk a obecné se déli na dvé souvisejici vétve:
slozitost popisnd (neboli statickd) a sloZitost prostorové a ¢asové, jez mé spiSe dynamicky charakter:

e popisnd slozitost (Descriptional Complezity) se zabyvéd prostorovou slozitost{ samotného
popisu jazyka (napi. kolik pravidel nebo netermindlnich symbolu je dostacujicich pro popis
daného jazyka nebo tiidy jazyki);

e prostorovd a Casovd slozitost (Space/Time Complezxity) se naopak zaméiuje na efektivitu
zpracovani vét jazyku, takze vyznam pro praxi je jeSté vétsi nez v prvnim piipadeé.

Bohuzel prostorova a ¢asova slozitost pristupuje k této charakterizaci formélnich modela znacné
hrubym zptisobem, kdy pouze zjistuji t¥idy sloZitosti (nap¥. asymptotické) daného modelu (napf.
nejhufe kubickd ¢asové slozitost piijimani véty libovolného bezkontextového jazyka v zdvislosti
na délce véty). Navic v popisné i prostorové a ¢asové slozitosti je trend sice zlepSovat sledované
metriky formalniho modelu ¢i jeho zpusobu prace, ale pokud mozno bez ovliviiovani vyjadfrovaci
sily zkoumanych model.

My se v této praci pokusime o jiny ptistup a pod vétsim drobnohledem se podivame predevsim
na prostorovou slozitost. Budeme omezovat nékteré specifické metriky vztahujici se k prostorové
slozitosti, a pak budeme studovat ziskané tiidy jazyku definované takto omezenymi prepisujicimi
systémy. Za timto tcelem zavedeme v kapitole 3 kromé klasifikace omezovani prepisujicich systému
i pojem dynamicka slozitost.

Jiz v 70. letech 20. stolet{ se studovaly prvni f{zené gramatiky (napf. maticové nebo pro-
gramované). Hlavn{ motivaci pro jejich zavedeni bylo ziskdn{ silngjsich vyjadfovacich prostredku, a
to pouze diky malé modifikaci tradi¢nich a jednoduchych bezkontextovych gramatik. Pti zobecnéni
pojmu Fizeni se dostaneme k pojmu omezovani formélnich modelt, protoze ono fizeni ndm vétsinou
tento model skutetné omezuje, napt. vybér pravidel aplikovatelnych v nasledujicim kroku u pro-
gramovanych gramatik.

Omezovani formélnich modelu lze opét rozdélit napiiklad takto:

e omezovani prepisujicich systému (ldtka, kterou budeme studovat podrobnéji déle);

e omezovani domény, nad kterou jazyk definujeme (napt. misto symbolu abecedy muzeme
pouzit slova koneéného jazyka, nebo misto vyuziti volného monoidu definujeme jazyk pomoci
volné grupy atp.);

e ostatni (sem bychom mohli zafadit napiiklad pozadavky na spliiovéni ruznych algebraickych
vlastnosti, jako napf. uzavienost jazyka vuéi substituci apod.)

Nejcastéji je studovdna prévé prvnf varianta, do které patii napiiklad (1) omezovani prechodu
mezi konfiguracemi nebo pifmo (2) omezovéani konfiguraci samotnych. Druhy piipad v kontextu
kombinovani pfepisujicich systému potom v této praci tvoii cilovou oblast studia.

1.1 Prehled kapitol

Predklddana dizertacni préce je ¢lenéna do 4 ¢asti, které se dale déli na celkem 7 kapitol:
1. Soucasny stav (kapitoly 1, 2 a 3)

2. Nové formélni modely a jejich omezovani (kapitoly 4 a 5)
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3. Relace k praxi (kapitola 6)

4. Zaver (kapitola 7)

Uvodn{ kapitola predstavuje praci jako celek, véetné hlavnich motivaénich aspektu.

V druhé kapitole jsou zopakovdny vSechny pojmy a definice (od zdkladnich po pokrocilé),
nejen z teorie formélnich jazyku, pouzivanych v nasledujicim textu. Kromé toho zobecnime formou
konceptu pojmy z oblasti formélnich jazyku jako formalni model, instance a konfigurace. Formalnéji
se budeme vénovat definici jednoho sjednocujiciho formalniho modelu—pfepisujiciho systému—a
jeho specidlnim variantdm: gramatikim a automatum. Zduraznéme, ze nésledujici kapitoly jiz
obsahuji samotny vyzkum autora (neni-li explicitné fec¢eno jinak).

Treti kapitola klasifikuje formdlni modely, potazmo piepisujici systémy, se zaméfenim na je-
jich omezovani. Pojem omezovéani je zde chdpan v obecnéjsim kontextu jako tzce spjaty s poj-
mem slozitost. Omezovani formalnich modeli zde i z pohledu slozitosti délime na statické a
dynamické, pripadné jesté hybridni. Prace se soustfedi na vysledky z oblasti hybridniho a dy-
namického omezovani prepisujicich systému, specificky se zaméfuje na omezovani posloupnosti
pouzitych pfepisujicich pravidel a omezovani konfiguraci. Na konci kapitoly je vyzdvizen vztah
omezovani konfiguraci k ¢asové a hlavné prostorové slozitosti a vztah k praktickému fungovani
prepisujicich systému. Pro specifictéjsi zpusob prace s prostorovou slozitosti je zaveden pojem
dynamické slozitosti, ktery studuje prostorovou slozitost s dirazem na konkrétni zptsoby ome-
zovani konfiguraci, jako je napfiklad limitovanost nebo koneény index. Samoziejmé hranice mezi
omezovanim dynamickym, statickym a predevsim hybridnim neni vzdy naprosto patrnd, coz je
zpusobeno principidlni zdvislosti dynamické slozitosti na té statické.

V kapitole 4 jsou definovany nové typy fizenych prepisujicich systému, které budou ve zbytku
prace podrobnéji studovany z pohledu dynamické slozitosti. Nejprve si predstavime #-piepisujici
systém, coz je Fizeny prepisujici systém kombinujici vliastnosti gramatik a automatu. Od gramatik
piebird generativni zpusob vytvareni vét jazyka a od automatt konecné-stavové tizeni. Navic jesté
obsahuje statické omezeni na pouze jediny symbol, jenz je mozno pfepisovat pomoci pravidel, ktera
urcuji kolikdty tento symbol musi byt od zacatku konfigurace (tj. zleva). Kromé zdkladniho #-
prepisujiciho systému zalozeného na pravidlech bezkontextového tvaru predstavujeme také praveé-
linearni a kontextové tvary pravidel. Dalsim modelem je zasobnikovy automat s omezenym obsa-
hem zasobniku, kde mame zadan jazyk, ktery omezuje povolené obsahy zasobniku tohoto modelu,
coz je typicka ukdzka dynamického omezovéani. Posledni zavedeny model je zalozen na redukujici
modifikaci hlubokych zdsobnikovych automatu.

Vétsina vlastnosti formélnich jazyka se vztahuje na celou t¥idu téchto jazyku. Tiida jazykua
byva velmi casto specifikovana pravé formalnim modelem, ktery je schopen popsat pravé ty a jen
ty jazyky patiici do dané tiidy. Vyjadiovaci sila formélnich modelu, potazmo tiid jazyku témito
modely popisovanych, je tudiz klicovou vlastnosti pro ziskani informaci o dalsich vlastnostech,
které se k této tiidé vazi, a ma proto vyznam tuto vlastnost prednostné studovat u vSech novych
forméalnich modeli. Nejinak tomu bude i v ptipadé paté kapitoly, kterd shrnuje vysledky a vlastnosti
novych i existujicich formdlnich modelu (ovéfeno konstrukénimi dukazy), predevsim tykajici se
omezovani téchto modelu. Ve vétsiné piipadu na zdkladé omezeni dynamické slozitosti (napft. n-
limitovanost nebo koneény index) ziskdme nekoneéné hierarchie jazykt, coz je vlastnost vyznamnd
pro dikladné studium vyjadfovacich schopnosti daného modelu. Nekonecné hierarchie modelt jsou
v prilozenych dukazech zalozeny na demonstrovéni ekvivalence s jinym formalnim modelem, ktery
tvori nekone¢nou hierarchii, a tim padem ziskdme stejnou vlastnost i pro ndmi zkoumany model.

zaméiuje na klicové vlastnosti zavedenych prepisujicich systému pro jejich piipadné praktické
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vyuziti. Jednd se o determinismus a kanonické prepisovani, které jsou esencidlni napiiklad pii
zpracovani bezkontextovych jazyku.

Zavérecnd kapitola nastinuje dalsi vyvoj prace a nékteré predpokladané budouci vysledky, které
byly v dobé psani textu pouze rozpracovany. Kromé hypotéz se zminime také o nejpodstatnéjsich
otevienych problémech.

1.2 Konvence

Za ucelem pohodlnéjsiho psani, ale predevsim lepsi Citelnosti a jednotnosti, je v textu kromé kla-
sickych definic také nékolik konvenci, které slouzi pro lepsi orientaci ve vytvoreném matematickém
znaceni a dalsich pasézich.

Konvence 1.1. Notace nékterych zdpisu jsou prevzaty nebo inspirovdny knihami [48, 53] a [66,
67, 68].

Méné formélni definice budeme oznacovat jako koncepty.
Konvence 1.2. Budeme se snazit vychazet ze zavedenych ¢eskych pojmu ([9], [13]), ale mnoho
pojmu nemd v ¢eském jazyce jednozna¢né ustileny vyraz. S cilem lépe navizat na anglickou liter-

aturu budeme tedy u nékterych pojmu uvadét v kulatych zavorkach kurzivou i anglické ekvivalenty
(equivalents).
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Kapitola 2
Zakladni pojmy

V této sekci jsou definovany jiz existujici formélni modely, jejichz znalost je podminkou pro studium
dalsich kapitol, které budou tyto pojmy jiz bez dalstho vysvétlovani vyuzivat. Nejzakladnéjsi pojmy
budou definovany maximélné struéné a pro hlubsi studium i samotny tvod do této problematiky
doporuc¢uji nejprve nékterou z piehledovych knih teorie formélnich jazyka ([39, 48]) a piekladacu
([1, 2, 3, 4]).

Pokrocilé formdlni modely, které jsou ¢asto studovany az v ramci doktorského studijniho pro-
gramu a nebo v rdmci vyzkumu jsou popsany podrobnéji, a to véetné pifkladu ([12, 49, 64]).

2.1 Zakladni matematické definice

Pro uplné ujednoceni pojmu zminme i nékolik naprosto zdkladnich z obecné matematiky ([71]),
které se tykaji pfedevifm mnoZin a relaci. Kromé toho uvedme i nékolik znageni, kterd budou
vyuzivana v textu prace.

Pojem mnozina budeme pouzivat v intuitivnhim smyslu jako v tzv. naivnim piistupu
k mnozindm. Neformdalné feCeno je mnozina X kolekce elementu pievzatych z néjakého
predspecifikovaného univerza. Nélezitost elementu ¢ do mnoziny Y symbolicky znac¢ime a € X
a hovoiime o a jako o prvku mnoziny 3. Naopak, pokud a neni v X, piSeme a & 3.

Kardinalita mnoziny X, card(Y), je pocet prvki! ¥. Mnozina, kterd nemd zadny prvek se
nazyvé prdzdnd a je znacena (). Poznamenejme, ze card(f)) = 0. M4-li ¥ kone¢ny pocet prvku, pak
je X konecnd mnozina. Jinak je ¥ mnozinou nekonecénou.

Konetnou mnozinu . Ize nejjednoduseji specifikovat vypisem vSech jejich prvka, tedy

Y ={a,as,...,an},

kde ay az a, jsou vSechny prvky mnoziny . Nekonetnou mnozinu €2 obvykle popisujeme pomoci
vlastnosti 7w tak, ze {2 obsahuje vSechny prvky z daného univerza, které spliuji onu podminku 7
(tzv. mnozinovy konstrukt). Symbolicky zapis dodrzuje ndsledujici format:

Q= {al 7(a)}.

Mnoziny, jejichz prvky jsou opét jiné mnoziny, vétSinou oznac¢ujeme pojmem t7idy mnoZin, misto
mnoziny mnozin.

LV literatufe se nékdy pouziva také zapis ||, ktery ale budeme pouzivat vyhradné pro délku posloupnosti.
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Necht jsou ¥ a  dvé mnoziny. ¥ je podmnoZina 2, symbolicky zapisovéno jako ¥ C €, pokud
kazdy prvek X také patii do €. ¥ je vlastni podmnoZina §2, zapisovano jako 3 C Q, je-li ¥ C Q a
Q) obsahuje prvek, ktery neni obsazen v . Jestlize ¥ C Q a Q C 3, je X ekvivalentni €2, znaceno
¥ = Q. Potencéni mnoZina mnoziny ¥, znaéime jako 2%, je mnozina viech podmnozin mnoziny .
Pro mnoziny ¥ a 2 ozna¢me jejich sjednoceni, prunik a rozdil jako X U, ¥ NQ, a ¥ — Q. Tyto
binarni mnozinové operace definujme takto:

YUQ ={a| a € X nebo a € Q},
YNQ={a| a € X azdroven a € N} a
Y —-Q={a|laecXaziroven a ¢ Q}.
Komplement mnoziny ¥ nad univerzem U oznatujeme jako X a je definovén jako ¥ = U — %.

Definice 2.1. Necht Ny oznac¢uje mnozinu véech nezdpornych celych é&isel, pak znaéme N = Ny —
{0}. Déle necht K C Ny je koneénd mnozina. Nyni definujme max(K) jako nejmensi &islo k takové,
Ze pro véechna h € K, k > h, a min(K) jako nejvéts{ ¢islo [ takové, ze pro vsechna h € K, 1 < h.

Nyni zopakujme pojmy z oblasti relaci, funkci a jejich vlastnosti.

Definice 2.2. Méme-li dva objekty a a b, pak dvojici (a,b) zna¢me intuitivné zndmym pojmem
usporddand dvojice (ordered pair) sklddajici se z objektu a a b prdvé v tomto pofadi. Necht mame
dédle mnoziny A a B. Nyni muzeme definovat kartézsky soucin (Cartesian product) mnozin A a B,
znaceno A x B, jako

Ax B={(a,b)ac A, be B}.

Bindrni relace (binary relation), nebo zkricené pouze relace, p z mnoziny A do mnoziny B je
libovolnd podmnozina kartézského souc¢inu A x B. V symbolech tedy

pCAxB.

Definic¢ni obor (domain) relace p oznacovany jako Domain(p) a obor hodnot (range) téze relace p,
znaceno Range(p), jsou definovény ndsledovné:

Domain(p) = {a| (a,b) € p pro n&jaké b € B}

Range(p) = {b| (a,b) € p pro néjaké a € A}.
Plati-li A = B, mluvime o p jako o relaci na A. O relaci p na A ikdme (viz [71]), ze je:
a) reflexivnd, prévé kdyz apa pro libovolné a € A;
b) ireflexivni, pravé kdyz (a,a) ¢ p pro vSechna a € A;

) symetrickd, pravé kdyz apb implikuje bpa pro libovolné a,b € A;

o

d) antisymetrickd, prave kdyz z apb a bpa plyne a = b;
e) tranzitivni, pravé kdyz z apb a bpc plyne apc.

Reflexivni, antisymetrickd a tranzitivni relace p na mnoziné A se nazyvé uspordddni a dvojice
(A, p) se nazyvé usporddand mnoZina.

Meéjme mnozinu A a usporadani < na A. Pokud pro libovolné dva prvky a,b € A plati, ze a < b
nebo b < a, tak < nazyvdme linedrni uspordddni a (A, <) linedrné uspordddna mnozina.

Ireflexivn{ a tranzitivni relaci < na mnoziné A nazvéme ostré uspordddni, dvojici (A, <) pak
ostre usporddanou mnozZinou.
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Definice 2.3. Bud (X, <) usporddand mnozina, A C X. Rikdme, ze z € X je horni zdvora (resp.
doln?) mnoziny A, jestlize pro vSechna a € A je a < x (resp. « < a).

Daéle prvek x € X nazveme nejvétsim (resp. nejmensim) prvkem v (X, <), jestlize y < x (resp.
x < y) pro kazdé y € X. Existuje-li mezi vemi hornimi zdvorami mnoziny A nejmensi, oznac¢ujeme
ji sup(A) a nazyvdme supremem mnoziny A. Naopak, existuje-li nejvétsi dolnf zdvora mnoziny A,
oznacujeme ji inf(A) a nazyvdme infimem mnoziny A.

Definice 2.4. Funkce (function) nebo téz zobrazeni (mapping) z A do B je relace ¢ z A do B
takova, ze pro kazdé a € A,
card({b| b € B, (a,b) € ¢}) < 1.

Déle necht ¢ znaéi funkci z A do B. Je-li Domain(¢) = A, ¢ je tzv. totdlni funkce, jinak ji nazveme
parcidlni. Pokud pro kazdé b € B, card({a| a € A, (a,b) € ¢}) < 1, ¢ je injekce. Pokud pro kazdé
b e B, card({a] a € A, (a,b) € ¢}) > 1, ¢ je surjekce. Je-li ¢ surjekce a zaroven injekce, mluvime
o bijekci.

Misto zapisu (a,b) € p se Casto pouzivd a € p(b) a jesté castéji apb. Jinymi slovy, (a,b) € p,
a € p(b) a apb jsou obdobné zépisy vyjadrujici totéz. Predevsim posledni zdpis budeme vyuzivat
velmi ¢asto. Je-li navic relace p funkci, pouzivdme zapis tvaru p(a) = b.

Necht p je relace nad mnozinou A. Pro k > 1 definujme k-ndsobny soucin (k-fold product)
relace p (nékdy téz k-td4 mocnina p), p¥, pomoci rekurzivni metody takto: (1) ap'b, kdyz a jen
kdyz apb a (2) ap®b, kdyz a jen kdyz apc a cp®~'b, pro néjaké ¢ a k > 2. Tranzitioni uzdveér
(transitive closure) relace p, pt, je definovén jako ap®b, kdyz a jen kdyz ap®b pro néjaké k > 1.
Reflexivneé-tranzitivni (reflexive-transitive) uzaveér relace p, p*, je definovan jako ap*b, kdyz a jen
kdyz aptb a zarovein ap*a pro kazdé a € A.

2.2 Formalni jazyky

Déle definujme pojmy a notace tykajici se jazyku, tiid jazyku a operaci nad jazyky.

Posloupnost je intuitivné zndmy pojem pro seznam prvku z néjakého univerza. Posloupnost je
konecénda, reprezentuje-li koneény seznam prvku, jinak je nekoneénd. Délka konetné posloupnosti x,
znacena jako |z|, je pocet elementt v x. Prézdnou posloupnost znac¢ime jako ¢, a je to posloupnost
neobsahujici zadny prvek, tedy |¢| = 0. Kone¢nou posloupnost obvykle reprezentujeme seznamem
jejich prvku. Naptiklad uvazujme konecnou posloupnost z popsanou seznamem x = 0, 1,0, 0. Tedy
|z| = 4.

Abeceda T je konecnd, neprazdnd mnozina, jejiz prvky nazyvame symboly. Kone¢nou posloup-
nost symbolu z T nazyvejme fetézec (nebo téz slovo) nad T'. Konkrétné ¢ pak nazyvame prdzdngm
Fetézcem. Pomoci T* znaéime mnozinu vsech fetézcu nad T, dale T+ = T* — {e}. Libovol-
nou podmnozinu L C T* nazyvdme jazykem nad T. Je-li L konetnd mnozina fetézcu, je L
konecny jazyk, jinak je L jazyk nekoneény. Napiiklad T (nazyvany téz univerzélnim jazykem
nad T) je nekoneénym jazykem, zatimco @) a {e} jsou konetné. Uvédomme si, Zze ) # {¢} protoze
card(P) = 0 # card({e}) = 1. Pro konetny jazyk L oznacujme funkci max(L) délku nejdelsiho
slova jazyka L. Analogicky s intuitivni definici mnoziny budeme mnoziny, jejichz prvky jsou jazyky,
nazyvat tridami jazyki.

Konvence 2.1. Zavedme si pomocnou konvenci pro vynechdvani vsech oddélovacich ¢arek
v fetézcich. To znamena, Ze piSeme ajas . ..a, misto ay,as,...,a,.

Definice 2.5. Necht z,y € T* jsou dva fetézce nad libovolnou abecedou T" a necht L, K C T* jsou
dva jazyky nad T. Jelikoz jsou jazyky vlastné specidlni typy mnozin, lze na né aplikovat vsechny
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operace dosud zavedené pro mnoziny. Konkrétné LUK, LNK a L— K oznacuji sjednocent, prunik a
rozdil jazyku L a K. Nejpodstatnéjsi operace je operace konkatenace (nékdy jen katenace) fetézce
x s Tetézcem y znacend jako xy. xy je pak Fetézec ziskany piipojenim y k x. Poznamenejme,
7e 7 algebraického pohledu jsou T* a T wolng monoid a volnd semigrupa generovani operaci
konkatenace. V§imnéme si, ze pro kazdé w € T, we = ew = w. Konkatenace L a K, znacend jako
LK, je definovana jako

LK ={zylxe L, ye K}.

Kromeé binarnich operaci pievzatych z teorie mnozin zavedeme nad fetézci a jazyky také nékolik
undarnich, pfipadné binarnich operaci.

Definice 2.6. Necht T je abeceda a necht x € T* a L C T*. Komplement jazyka L, znaceny jako
L, je definovan jako L = T* — L.

Reverzace Fetézce x budeme znacit rev(z). Jednd se o Tetézec x zapsany v opacném poradi,
tedy je-li x = ajas...an, kde a1, aq,...,a, jsou symboly fetézce x, pak rev(z) = a, ...aza;.

Pro véechna i > 0 definujme i-tou mocninu Fetézce x, zna¢me x*, pomoci rekurzivni definice:
(1) 2° = ¢ a (2) 2* = z2'~! pro viechna i > 1. Viimnéte si, ze definice je zalozena na rekurzivni
metodé. Uvazujme napiiklad i-tou mocninu 2° s i = 3 a demonstrujme tento rekurzivni definiéni

piistup. Podle druhé ¢asti definice 23 = z22. Po opakované aplikaci druhé ¢ésti definice na x?
ziskdme x2 = za' a pro z' plati ' = z2°. Rekurzivni definice mocniny fetézce je zakonéena
pravidlem (1), které definuje x° jako prazdny fetézec, tj. 2° = €. Tedy z' = 22" = xe = x. Déle
2?2 = zz' = zz. A nakonec 2® = zz? = zzz. Pohodlnym a vystiznym matematickym zépisem

pomoci rekurzivni metody definujeme i nékteré dalsi pojmy, véetné i-té mocniny jazyka L, L?, jez
je definovdna jako (1) L° = {e} a (2) L' = LL*! pro kazdé i > 1. Uzdvér jazyka L, L*, definujme

jako
L=,
i>0
a pozitivni uzdvér jazyka L, Lt jako
Lt=Jr.
i>1

K tomu poznamenejme, ze
Lt =LL*=L*L

L*=L"uU{e}.

Literatura také casto misto uzdvéru a pozitivnhiho uzdvéru jazyka muze mluvit o reflexivné-
tranzitivnim a tranzitivnim uzévéru jazyka.

Existuje-li z € T* takové, ze xz = y, pak z je tzv. pFedpona (prefix) fetézce y. Navic, plati-li
x & {e,y}, je « dokonce vlastni predpona Fetézce y. Funkei prefixes(y) ozna¢ujme mnozinu vsech
ppredpon fetézce y.

Analogicky je-li z € T* a plati pro néj zx = y, tak x nazyvame priponou (suffiz) retézce y. Je-li
k tomu = ¢ {e,y}, oznacujeme x vlastni priponou (proper suffix) fetézce y. Podobné suffixes(y)
oznacuje mnozinu vSech pripon fetézce y.

Pro libovolné n > 0 a x € T* oznacuje prefix(z,n), resp. suffix(z,n) predponu, resp. ptiponu
fetézce x délky n. Je-li || < n, pak je prefix(z, n) = suffix(z,n) = .

Méjme Fetézec w € T* a mnozinu K, {¢} C K C T. maxprefix(w, K), resp. maxsuffix(w, K)
oznacuje nejdelsi pfedponu, resp. piriponu fetézce w, jejiz vSechny symboly jsou v K.
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Existuji-li fetézce u,v € T* takové, ze uxv = y, fikdme o x, Ze je podretézcem ¢i podslovem
(substring, subword) fetézce y. Déle je-li x ¢ {e,y}, mluvime o x jako o wvlastnim podretézci,
respektive vlastnim podslové fetézce y. Mnozinu viech podfetézcu fetézce y znacime sub(y).

Stoji za povsimnuti, ze pro kazdé slovo w plati

prefixes(w) C sub(w),

suffixes(w) C sub(w),

{e,w} C prefixes(w) N suffixes(w) N sub(w).

Pokud w oznacuje neprézdné slovo, pak first(w) znaé¢f nejlevéjsi symbol v Fetézci w a last(w)
nejpravéjsi symbol v tomtéz fetézci. Dale pomoci sym(w, i) ozna¢ujme i-ty symbol zleva v Fetézci
w pro 1 < 4 < |w|. Pro libovolné slovo w, alph(w) ozna¢uje mnozinu vSech symboli, které se
vyskytuji ve slové w (napf. alph(aAbAaBCc) = {a,b,c, A, B,C}). Opét rozsifme definici pro cely
jazyk,

alph(L) = U alph(y).
yeL

Pro dva fetézce z a y, kdy |y| > 1, oznacuje occur(y, z) pocet vyskytu y v x. Jesté obecnéjsi tvar
funkce occur(W, z), kde W je konecny jazyk a ¢ € W, oznacuje pocet viech vyskytu podietézcu
fetézce x, které pati{ do W. Napiiklad occur({a,C},aAbAaBCc) = 3.

Méjme dvé abecedy T a U. Totdln{ funkci 7 z T* do 2V takovd, ze 7(uv) = 7(u)7(v) pro
kazdé u,v € T* nazveme substituci (substitution) z T* do U*. Podle této definice, 7(c) = ¢ a
T(aras...an) = 7(a1)7(az)...7(an), kde a; € T, 1 < i < n, pro libovolné n > 1. Z toho plyne,
ze T je plné specifikovdno definovdnim 7(a) pro kazdy symbol a € T a urceni substituce pro
fetézec jiz plyne ze samotné definice. Totdlni funkce x z T* do U* takova, ze x(uv) = x(u)x(v)
pro kazdé u,v € T* je homomorfismus (homomorphism) ¢i zkrdcené jen morfismus z T* do U*.
Protoze homomorfismus je specidlni piipad substituce, coz plyne ze samotné definice, specifikujeme
konkrétni morfismus x analogicky ke specifikaci substituce 7.

Konvence 2.2. Symboly abeced budeme vybirat prevazné z malych a piipadné i velkych pismen
zaCatku latinské abecedy (napf. a,b,c, A, B,C). Naopak Fetézce nad abecedou budeme vétsinou
oznacovat malymi pismeny z konce latinské abecedy (napf. u,v,w,z,y,2) nebo vyjimeéné mald
pismena z pocatku fecké abecedy (napf. «, 3,7, ). Pro éiselné proménné a konstanty se s oblibou
vyuzivaji pismena prostiedka abecedy jako i, j, k, m,n.

Nésleduje posledni a trochu komplikovanéjsi definice operace multipodietézce libovolného
Fetézce. V podstaté se jednd o vymazani koneéného mnozstvi podretézcu v daném fetézci a vysledek
této operace oznacime za multipodfetézec (podobné pokrocilejsi operace nad fetézci jsou studovany
napiiklad v [20, 54]).

Definice 2.7. Necht X je abeceda a z,y;,2; € ¥*, kde 1 < i < n, 0 < j < n, pro néjaké n €
{0,1,...,|z]} a2 = 20y121 . .. Yn2n. Potom y19ys ...y, nazyvame multipodretézec (multisubstring)
fetézce z. Déle necht multisub(z) oznacuje mnoZinu viech multipodfetézcti fetézce x.

Pro dokonéeni definic zdkladnich pojmi jesté uvedme pojem n-tice a pojmy s nim souvisejici.

Definice 2.8. Necht A;, Ay, ..., A, jsou mnoziny a nechf mame libovolné objekty ay,as, ..., an,,
kde a; € A; pro vSechna 1 < i < n, n > 1. Pokud tyto objekty utvoii kone¢nou neprizdnou
posloupnost (aq,as,...,a,), budeme tuto posloupnost nazyvat n-tice (n-tuple) a jeji prvky kom-
ponenty (components).
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Necht S oznacuje n-tici (ay, as,. .., a,). Komponentu a;, 1 < i < n, nazveme i-tou komponen-
tou n-tice S. Pak pro vybran{ i-té komponenty z n-tice S definujme funkci component(.S, i), takto
component(S, i) = a;.

2.3 Koncept formalniho modelu

V nésledujici sekei uvedeme sadu konceptu i definic pro sjednoceni pojmu ve snaze unifikovat
pristup k teorii automatu a teorii gramatik.

Literatura se vétSinou tomuto pfistupu vyhybd, protoze byvd tzce zaméiena jen na jednu
ze zminénych oblasti teorie formalnich jazyki. Naopak v této préaci se zaméfujeme na moznost
kombinace gramatik a automatu, a proto hleddni spoleénych rysu jde ruku v ruce se spole¢nym
pojmenovanim pojmu, které maji stejny zaklad v obou teoriich.

Na druhou stranu to, Ze snaha o jisty druh unifikace a sjednocovani pfistupu k ruznych oblastem
i aspektum teorie formélnich jazykt nenf jev naprosto ojedinély, dokazuji naptiklad [14], [53] a [78].

Nyni si popisme koncept (neformélni definici) pojmu formaln{ model.

Obecnd charakterizace tohoto pojmu mimo teorii formélnich jazyka je (citujeme
www.google.com):

Formalni model je matematickd reprezentace studovaného konceptu. Formadlni modely jsou
zakladem pro jakykoli navrh jazyka a pro rigorézni védecké studium obecné.

V této praci chapeme pojem formadlni model jako matematicky mechanismus, ktery piesné
popisuje zpusob, jakym jeho instance definuji véty, potazmo mnoziny vét, tedy jazyky. Formalnim
modelem miuZeme zastifovat mechanismus definice jazyka prostiednictvim algebraickych operaci
a vlastnosti (tzv. deklarativni piistup), a nebo procedurdlni piistup, ktery vyuzivaji prepisujici
systémy (napiiklad automaty a gramatiky).

Koncept 2.1. Formdlni model je mechanismus, ktery pomoci modelu a sémantiky modelu definuje
t¥idu jazyku.

Napiiklad bezkontextové gramatiky, zdsobnikové automaty, Turingovy stroje ([48]) nebo L-
systémy ([64]) jsou form&lni modely.

Koncept 2.2. Instance formdalniho modelu je konkretizace forméalniho modelu, ktera definuje
konkrétni jazyk. Tomuto jazyku budeme fikat jazyk definovany instanci formdlniho modelu.

Instanci forméalniho modelu je napiiklad konkrétni gramatika nebo automat, ktery definuje jiz
zcela konkrétni jazyk (napf. kontextovd gramatika generujici jazyk {a®" |n > 1} nebo Turingiv
stroj piijimajici jazyk {b(a’b)**|i > 1, n > 1}).

V rdmci zjednoduseného pojmenovavani se muzeme setkat se situaci, kdy pojem formalni model
oznacuje spiSe instanci formalniho modelu, coz bude plynout z kontextu.

2.3.1 Prepisujici systémy

Pro teorii formalnich jazyku je bezesporu nejdulezitéjsim typem formadlnich modelu prepisujici
systém, ktery zastituje algoritmicky piistup ke zpracovani vét jazyka. Prepisujici systém po-
moci piepisovani ¢dsti vnitintho stavu/paméti provadi vypocet presné podle stanovenych pravidel
konkrétniho modelu. Svou obecnosti je vhodny pro sjednoceni svéta generativnich gramatik i svéta
akceptujicich automatu ([68]).
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Definice 2.9. Prepisujici systém je dvojice, H = (3, R), kde X je abeceda a R je konetnd relace
na ¥*. ¥ nazyvame uplnou abecedou systému H. Prvky R nazyvame pravidla systému H, takze
R oznacujeme za mnozinu pravidel systému H.

Konvence 2.3. Kazdé pravidlo (z,y) € R zapisujme jako x — y. Pro zkrécen{ Casto oznac¢ujeme
x — y pomoci navesti r, tedy r: z — y, a misto r: x — y € R si dovolujeme nékdy zjednodusené
psat r € R. Pror:z — y € R, x a y reprezentuji levou stranu a pravou stranu pravidla r,
znaceno lhs(r) a rhs(r). R* zna¢i mnozinu vSech posloupnosti pravidel z R. Pomoci p € R* lze
zkracené vyjadrit, ze p je posloupnost sklddajici se z |p| pravidel z R. Analogicky s definici fetézcu
budeme i v Fetézcich pravidel vynechavat ¢arky mezi jednotlivymi komponentami. Tedy misto p =
r1,T2,..., Ty, budeme psat p jako riry ... r,. Pro explicitni vyjadfeni, ze ¥ a R jsou komponentami
H, budeme psit Xy a Ry.

V podobnych piepisujicich systémech ¢asto definujeme nékteré pojmy zcela stejné nebo ana-
logicky. Pro lepsi pirehlednost tedy zavedeme implicitni definice nékterych pojmu zobecnénych pro
prepisujici systémy, a tudiz platici pro jejich ruzné varianty.

Definice 2.10. Necht H = (%, R) je piepisujici systém. Prepisujici relace na ¥* je oznacena
pomoci = a definovana tak, ze pro kazdé u,v € ¥*, u = v v systému H, kdyz a jen kdyz existuje
pravidlo 2 — y € R a w,z € X* takové, Zze u = wxz a v = wyz. Necht u,v € X*. Jestlize u = v
v H, budeme fikat, ze H piimo prepisuje u na v. Jako obvykle pro kazdé n > 0, n-ndsobny soucin
relace = je znacen jako =". Pokud u =" v, H pfepisuje u na v v n krocich, tzv. n-kroky pfepis.
Déle, tranzitivné-reflexivni uzavér a tranzitivni uzdvér relace = klasicky zapisujeme =* a =7T.
Jestlize u =* v, jednoduse fekneme, 7ze H piepisuje u na v, a jestlize u =" v, H piepisuje u na v
netrivialnim zptusobem.

Nékdy je zapotiebi explicitné specifikovat pravidla pouzitd béhem prepisovani. Predpoklddejme,
ze H provede u = v tak, ze u = wzxz, v = wyz a H nahradi = Tetézcem y aplikaci pravidla
r:x — y € R. Abychom tuto aplikaci pravidla symbolicky vyjadfili, piseme u = v [r] nebo
detailnéji wrz = wyz [r] v H a ifkdme, ze H piimo pfepisuje uzv na uyv podle r. Obecnéji,
necht n je nezdporné celé &islo, wo, wy, ..., w, posloupnosti, kde w; € ¥*, 0 < i <n,ar; € R
pro 1 < j < n. Pokud wj_1 = w; [r;] v H pro 1 < j < n, H pfepisuje wy na w, v n krocich
podle pravidel 7173 . ..71,, symbolicky zapséno jako wg =" wy, [rire...1,] v H (n = 0 v piipadé,
7e wo = wo [¢]). Zapisem u =* v [p], kde p € R*, vyjadiujeme, Zze H provadi u =* v za pouZiti
p; u =T v [p] m4 analogicky vyznam (p # €). Samoziejmé kdykoli je specifikovani aplikovanych
pravidel nadbyte¢né, muzeme od néj upustit a zkracené psat u = v, u =" v a u =" v.

Konvence 2.4. Chceme-li explicitné vyjadfit, pomoci kterého prepisujiciho systému byl pirepisujici
krok proveden, zapiSseme ho pomoci symbolu pro krok s ozna¢enim systému v levém dolnim indexu.
Napiiklad krok x = y v H muzeme zapsat jako © =g y.

Konvence 2.5. Pokud nebude u definice nového piepisujictho systému specifikovano rozsiteni
jeho relace prepisujiciho kroku na tranzitivni a reflexivné-tranzitivni uzdvéry, bude se implicitné
uvazovat obecna definice 2.10.

Protoze mezi prepisujici systémy nefadime deklarativni{ zpusoby popisu jazyka (napifklad
mnozinovy zapis, neboli tzv. mnozinovy konstrukt ¢i vycet), md smysl zavést pojem pro oznaceni
a popis celkového vnitiniho stavu instance pfepisujictho systému béhem zpracovavani konkrétni
véty konkrétniho jazyka. Konetné posloupnosti komponent zachycujici vnitini stav modelu budeme
fikat konfigurace. Pojem konfigurace je hojné pouZivdn nejen v teorii automatu, ale také u gra-
matickych systému ([11], [27], druhy dil [64]) a ¢asto také kombinovanych systému (napf. [16] a
[21]). V této préci jej chdpeme jesté obecnéji a budeme pojem konfigurace pouzivat pro oznacenf
vnitiniho stavu jakéhokoliv pfepisujiciho systému (vcetné klasické gramatiky).
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Koncept 2.3. Konfigurace instance prepisujictho systému (nebo zkrécené konfigurace
prepisujiciho systému nebo jen konfigurace) je dostateéné uréujici vnitini stav piepisujiciho systému
a vSech jeho vypocetnich ¢dsti, ktery vypovida o mife zpracovanosti vstupu (je-li néjaky), vyuziti éi
stavu intern{ paméti (je-li pfitomna) a pifpadné i zdznamu dosavadniho vystupu systému. Matem-
aticky je konfigurace prepisujiciho systému obecné n-tice komponent s definovanou délkou, kde
n>1.

Méjme konfiguraci ¢ = (I'y,I's, ..., I';). Délku konfigurace pak definujme jako

lef = [T + [Tof + - - + [T

Jelikoz je konfigurace ¢ posloupnosti, lze jeji prvky nazyvat komponentami a i-tou komponentu
vybirat funkci component(c, 7).

Komponenty konfiguraci piepisujiciho systému muzeme délit na konecné a nekonec¢né. Konecné
komponenty jsou nejcastéji forma koneéné-stavového Fizeni piepisujictho systému (napiiklad
kone¢né automaty nebo stavové gramatiky).

Specidlnim piipadem je konfigurace v klasickych gramatikach, kde je n = 1. Takové konfiguraci
nékdy fikame vétnd forma a nebudeme ji uzavirat do kulatych zdvorek.

Timto postupnym zjemiiovanim pohledu na zpusob definovani tiidy, jazyka a véty jsme obdrzeli
pojmy, které pouzijeme pro sjednoceni spoletnych vlastnosti a pohledu na svét gramatik a au-
tomatu, které se vétsinou studuji oddélené.

Konvence 2.6. Nakonec dopliime, ze vSechny piepisujici systémy v této praci predpokladaji za
zéklad bezkontextovy tvar pravidel, tj. jeden symbol byvéd ptepisovan (bez ohledu na kontext)
obecné fetézcem symbolu, pokud neni explicitné uvedeno jinak. Tyto systémy jsou déle piipadné
doplnény o Fizeni ¢i jiny zpusob omezovéni (viz kapitola 3).

Ve studovanych pfepisujicich systémech se vétsinou vyskytuji symboly, u kterych pozadujeme,
aby se nevyskytovaly ve vétach timto systémem definovaného jazyka. V generativnich systémech
je zvykem je nazyvat netermindly a v akcepta¢nich nevstupni symboly (a v konkrétnéjsich napt.
nevstupni zdsobnikové symboly). V piipadé zobecnén{ na libovolny prepisujici systém (viz definice
2.9) budeme takovyto symbol nazyvat proménnou (podobné jako v [73]). Ostatni symboly tplné
abecedy nazveme pasivnimi. Tuto klasifikaci jesté upfesnéme v konceptu 2.4.

Koncept 2.4. O symbolu uplné abecedy piepisujiciho systému budeme tikat, ze je:

a) proménnd, pokud lze tento symbol v konfigurace systému v nékterém kroku prepsat obecné na
jiny symbol ¢i Fetézec (napiiklad neterminalni symbol nebo nevstupni zdsobnikovy symbol).

1) aktivond, pokud se jednd o proménnou prepsatelnou v aktudlni konfiguraci systému.
Vétsinou nas bude zajimat konkrétni vyskyt aktivniho symbolu.

2) potencidlné-aktivni, pokud proménnd neni aktivni symbol, ale v nékteré budouci kon-
figuraci (vzniklé prepisovéanim aktudln{ konfigurace) se muze stit aktivnim symbolem.

b) pasivni, pokud je to symbol uplné abecedy, ktery nen{ proménnd. Vétsinou se jednd o sym-
boly, ze kterych se sklddaji véty zpracovdavané prepisujicim systémem (napiiklad termindlni
symboly nebo vstupni symboly).

Je dobré si vS§imnout, ze proménné v jednom modelu jiz nemusi patfit mezi proménné v modelu
jiném (napiiklad ¢istd gramatika nebo L-systém versus bezkontextovd gramatika). Obecné Feceno,

nékteré symboly dokonce mohou upravovat svou roli v priubéhu vypoétu. Napiiklad neterminaln{
symbol n-limitované gramatiky muze byt aktivni a v jiném kroku jen potencidlné-aktivni.
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Konvence 2.7. Mégjme piepisujici systém H = (X, R) a pravidlo » € R. V nésledujicim textu
(definicich a dukazech) budou, v piipadé, ze to zlepsi citelnost, pravidla oznacena unikatnim
navestim. Navic v pfipadé nutnosti budeme pravidla ohrani¢ovat pomoci zdvorek | a |. Pravidlo
bude tedy v plném tvaru vypadat nésledovneé:

|7: lhs(r) — rhs(r)|

a v piipadé, Ze to nebude k ijme na ¢itelnosti, budeme jej znacit zkrécené r: lhs(r) — rhs(r) nebo
jen lhs(r) — rhs(r). Mdme-li zavedeno pravidlo s ndveéstim, definujme také funkei lab(|r: lhs(r) —
rhs(r)|) = r pro zjisténi ndveésti zadaného pravidla. Funkce Lab(P) = {lab(r) | » € P} pak bude
slouzit pro ziskdni mnoziny navésti z P, kde P C R. V ptipadé dostatetné jednoznacnosti bude
mozné v konstrukénich dukazech zamérnovat pravidlo a jeho unikétni navesti.

Studium pfepisujicich systému ruznych typu a kombinaci vede k riznym typum modelu, z nichz
nékteré definuji stejné jazyky. Instance formalnich modeluq, které definuji stejné jazyky budeme
nazyvat ekvivalentnimi instancemi modelu a obecné formalni modely definujici stejnou tiidu jazyku
budeme oznacovat za ekvivalentni, tj. stejné mocné ¢i stejné silné.

2.4 Definice zakladnich prepisujicich systému

V této sekci se budeme vénovat vSeobecné zndmym a dilezitym formalnim modelim z teorie
formélnich jazyku. Nejprve si probereme nejpodstatnéjsi zastupce gramatik a v dalsi podsekei i
automati. Vse zakonéime kratkym pfipomenutim pojmu Chomského hierarchie jazyku (gramatik
a automatu).

2.4.1 Gramatiky

Tato sekce opakuje zakladni typy gramatik a automatu, jejichz znalost je nezbytna pro dalsi kapi-
toly této dizertacéni prace.

Konkrétné budeme hovotit predev§im o bezkontextovych, kontextovych a neomezenych gra-
matikach a vztazich mezi nimi. V této souvislosti zminime i veledulezitou Chomského hierarchii
jazyku. Pri definicich jednotlivych gramatik zactneme od nejobecnéjsi verze a postupnym ome-
zovanim pravidel budeme dostavat dalsi a dalsi typy gramatik, aniz bychom museli ménit zdkladni
definici gramatiky nebo mechanismus deriva¢nich (pfepisujicich) kroku.

Piipomenime, Ze v gramatikdch misto konfigurace pouzivame radéji pojem vétnd forma a misto
aktivnich symbolu (viz koncept 2.4) budeme hovotit o netermindlnich symbolech, a misto pasivnich
symbolu o termindlech.

Definice 2.11. Neomezend gramatika (phrase-structure grammar) je ¢tverice
G=(%,T,P,09),
kde
> je uplnd abeceda,
T je mnozina termindli (T C X),
P C Y (X —T)X* x £* je konetn4 relace,

S € ¥ —T je ariom gramatiky G (nebo téz pocdteéni netermindl).
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Symboly z rozdilu X —T oznacujeme jako netermindly. Déle je kazdd uspofdadand dvojice (z,y) € P
nazyvand pravidlo (production ¢i rule), symbolicky zapisované ve forme:

x—y€eP

Podle svého obsahu je tedy mnozina P nazyvana mnozinou pravidel v G. Méjme pravidlo p: x —
y € P, pak ustanovme, zZe lhs(p) = = a rhs(p) = y. Prepisujici relace se v G nazyvé primé derivace
(direct derivation) a je to bindrni relace na ¥* ozna¢ovana symbolem =-¢ a definovand nésledujicim
zpusobem. Necht p: x — y € P, u,v, 21,20 € ©* a u = 21T22, U = 21y%z2; pak,

u=qsvp

Pokud nehrozi nejednoznaénost, zjednodusime zépis u =, v [p] na u = v. Ddle =¥¢, oznacuje
k-nésobny souéin relace = . Pomoci = a =, oznacujeme tranzitivni uzavér relace =¢ a tranz-
itivni a reflexivni uzévér relace =¢g. Plati-li S =, x pro néjaké x € ¥*, tak x nazyvdme vétnd
forma (sentential form).

Existuje-li derivace S =¢ w, kde w € T, pak derivaci S ={, w iikdvdme dspésnd derivace
(successful derivation) v G. Jazyk generovany gramatikou G, znaceny jako L(G), je definovan jako

L(G)={weT"| S =fw}.

V nékteré literature jsou neomezené gramatiky také ¢asto definovany jako gramatiky s nasledujici
formou pravidel:
Ay — xuy,

kde u,xz,y € ¥*, A € ¥ — T (viz [17]). Obé definice jsou zaménitelné ve smyslu popisu stejné tiidy
jazyku obéma témito formalnimi modely, které timto definuji ti¥idu rekurzivné spocetnych jazyki
(recursively enumerable languages), znacenou RE.

Definice 2.12. Kontextovd gramatika (context-sensitive grammar) je neomezend gramatika,
G=(2T,PS),
takova, ze kazdé pravidlo z P je nésledujiciho tvaru
TAy — xuy,

kde A € X —T,u € X7, z,y € ©*. Kontextovy jazyk je potom jazyk generovany kontextovou
gramatikou a tfidu kontextovych jazyku znac¢ime CS.

Definice 2.13. Bezkontextovd gramatika (context-free grammar) je neomezend gramatika,
G = (E7T7P7‘S)a

takovd, ze kazdé pravidlo x — y € P spliuje podminku, ze x € ¥ — T. Bezkontextovy jazyk je
pak analogicky jazyk generovany bezkontextovou gramatikou. Tiida bezkontextovych jazyku je
oznacovana jako CF.

Definice 2.14. Linedrni gramatika (linear grammar) je neomezend gramatika,
G = (27 T7 P7 S))

takova, ze kazdé pravidlo x — y € P spliuje podminku, ze z € ¥ — T a occur(X — T, y) < 1. Takto
definovand linearni gramatika poté generuje linearni jazyk a t¥idu linedarnich jazykt zna¢me LIN.
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Definice 2.15. Reguldrni gramatika (regular grammar), respektive praveé-linedrni (right-linear
grammar) je neomezend gramatika,

G=(X,T,PS),

takovd, ze kazdé pravidlo z — y € P spliujex € ¥ —T ay € TUT(X — T), respektive pro prave-
linedrn{ pravidla plati, ze x € ¥ —T ay € T*UT*(X — T). Reguldrni, respektivé pravé-linedrn{
gramatika definuje reguldarni, respektive pravé-linedrni jazyk. Ttida obou typu téchto jazyku je
oznacovana jako tiida regularnich jazyku a budeme ji znacit REG.

Konvence 2.8. V piipadé, Ze to bude zddouci pro leps{ ¢itelnost a jednoznacénost (napt. v pifpadé
prace se dvémi instancemi formélnfho modelu najednou), budou komponenty formélniho modelu
M = (K;1,K,,...,K,) dodatetné indexovany. Tedy, M = (K17, Koary - s Knar)-

2.4.2 Automaty

Vedle gramatik je druhou podstatnou oblasti teorie formélnich jazyku teorie automatiu. Automaty
jsou vypocetni stroje, které pfijimaji véty jazyku misto jejich generovani, a proto jsou velmi
vyznamné pro praxi.

Definice 2.16. Konecény automat je pétice Mpa = (Q,T,R,s, F), kde @ je koneénd mnozina
stavi, T je kone¢nd vstupni abeceda, R C @ x (T'U {e}) x @ je koneénd mnozina pravidel tvaru
pa— q, kde p,g € Q aa € TU{e}, s € Q je pocdtecni stav a F C @ je mnozina koncovych stavi.
Pii pohledu na konetny automat jako na prepisujici systém je tplnd abeceda X = QU T.

Konfigurace automatu M je dvojice tvaru (p,w), kde p € @ a w € T*. Diky disjunktnosti @ a
T muZzeme tuto konfiguraci zapisovat pohodlnéji jako fetézec pw. Méjme dvé konfigurace u, v z M.
M provad{ prepisujici krok neboli prechod z konfigurace v = (p, aw) do konfigurace v = (¢, w), kde
p,q €Q,a € TU{e}, we T* jeli v R pravidlo pa — ¢. Tento piechod neboli akceptacni krok
mezi u a v zna¢ime symbolicky jako u = v. Jako u ostatnich pfepisujicich systému i zde definujme
u=uv,u=>"vsn>0au="uv kde u,v € ¥* (viz definice 2.10). Jestlize sw =* f v M,
kde w € T*, s € Q, f € F, M pfijima w. Mnozina vSech fetézcu, které M prijima, tvoii jazyk
pifjimany automatem M, zapisovany jako L(M).

Ttidu jazykua pfijimanych koneénymi automaty znaé¢me L(FA).

Vyjadrovaci schopnosti tohoto formélniho modelu popisuje nésledujici véta pievzatd z [48].

Véta 2.1. £(FA)= REG.

Kromé inspirace pii studiu kombinovanych prepisujicich systému vyuzijeme tento typ automatu
pro omezovani obsahu konfiguraci také v sekci 5.1.4.

Definice 2.17. Zdsobnikovy automat je sedmice Mppa = (Q,T,T, R, s, S, F), kde Q je konetnd
mnozina stavii, T C T' je kone¢na vstupni abeceda, I' je koneénd zasobnikovd abeceda, R C
™ x Qx (TU{e}) x I'" x Q je konecnd mnozina pravidel, s € @ je poc¢dtecni stav, S € T' je
pocéédtecni symbol na zdsobniku a F' C @ je mnozina koncovych stavia. Q,T,T" jsou po dvojicich
navzdjem disjunktni. Pravidla zapisujeme ve tvaru ypa — yq, coz odpovidd (v,p,a,y,q) € R, kde
yel* pgeQ,acTU{ec}ayecl™*

V nékteré literatuie ([13]) se zdsobnikovy automat podle definice 2.17 nazyvé rozsireny. Déle
se u automatu bézné neuvadi iplnd abeceda Y. mezi seznamem komponent, protoze se vétsinou
rozdéluje na vice jak dvé abecedy (napf. na @, T a I') (podobné jako tieba u stavovych gramatik,
viz nize).
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Definice 2.18. Konfigurace zdsobnikového automatu je trojice (o, p,w) € IT'*xQxT*, kde « je cely
obsah zédsobniku, p oznacuje aktualni stav a w zatim nezpracovany vstupni fetézec. Prechodem,
neboli akceptaénim krokem, potom nazyvame bindrni relaci = na I' x Q x T™, pro kterou plati,
ze (z7,p,aw) = (07, ¢, w) pravé kdyz existuje v R pravidlo zpa — ¢, kde z,v,8 € T*, p,q € Q,
acTaweT".

Aplikaci pravidla zdsobnikového automatu na aktudlni konfiguraci (8, p, aw) lze interpretovat
nasledovné: Pokud je p aktudlni stav, a aktualni vstupni symbol, v je podfetézec na vrcholu
zasobniku a ypa — yq € R, pak tento zasobnikovy automat Mpp 4 muze precist symbol a, zménit
vrchol zasobniku z v na y a nakonec zménit stav z p na gq. Poznamenejme, ze pokud je v pravidle
tvaru zpa — fq, a = €, tak toto pravidlo ze vstupu neéte zadny symbol.

Standardnim zpusobem rozsitime relaci = na =" pro n > 0. Pak na zdkladé =" definujeme
=7 a =* jako tranzitivn{ a tranzitivné-reflexivn{ uzdvéry relace =.

Jazyk pifjimany zdsobnikovym automatem M, L(M), definujme jako L(M) = {w| w € T*,
(S,s,w) = (e, f,e), f € F}. Déle tiidu takovychto jazyku znacme L(PDA).

2.4.3 Chomského hierarchie jazykiu, gramatik a automata

Pro t¥idy jazyku definovanych v predchozich definicich plati nasledujici dulezitd véta, kterd zachy-
cuje Chomského hierarchii jazyku.

Véta 2.2 (viz [48]). REG C LIN € CF Cc CS C RE.

Pro pfipomenuti vztaht mezi zékladnimi gramatikami a definovanymi automaty doplime jeste,

REG = L(FA) C CF = L(PDA).

2.5 Rizené piepisujici systémy

V této sekci definujeme pokrocilejsi formalni modely. Hlavni pozornost bude vénovana fizenym gra-
matikdm (napf. programovand, stavovd a dalsi). Jelikoz tyto modely jiz nebyvaji béznou soucasti
vzdélani kazdého informatika, jejich vyklad bude koncipovédn podrobnéji nez doposud (véetné
piikladu s komentarem).

2.5.1 Zpusoby rizeni

Rizené gramatiky ve vétsingé pripadech stavi na pravé-linedrnich nebo nejéastéji bezkontextovych
gramatikdch, u nichz jistym zpusobem diktuji ¢i omezuji aplikovatelnost nékterych pravidel nad
ramec klasické definice vypocetniho kroku v Chomského gramatikach:

e pouziti relace pro provéazani predchozich a ndslednych pouziti pravidel (napf. programovand
gramatika, maticovd gramatika)

e doplnéni gramatiky o prvky automatu jako tieba mnozinu stavu, které omezuji aplikovatel-
nost daného pravidla jenom na piipady, kdy se konfigurace nachazi ve spravném aktudlnim
stavu (napf. stavovd gramatika)

e rozptylena kontrola kontextu ve vétné formé, tzn. na rozdil od kontextovych gramatik
provadime kontrolu napii¢ celou vétnou formou a ne pouze v bezprostfednim okoli
prepisovaného symbolu (napf. gramatiky s nahodilym kontextem nebo s rozptylenym kon-
textem)
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e paraleln{ verze piepisovéan{ v konfiguraci (nejen prepis vsech aktivnich symbolt, ale naptiklad
i prepis vSech stejnych symbolu v konfiguraci apod.; napiiklad L-systémy, ¢isté gramatiky,
indické gramatiky)

e v nékterych pfipadech lze i omezovani formalnich modeltu chépat jako fizeni, coz diskutuje
cela kapitola 3

2.5.2 Rizené gramatiky

Pii popisu nebezkontextovych problému si vétsinou vysta¢ime i s modely jednodussimi nez jsou
kontextové gramatiky, nebo dokonce Turingovy stroje. Proto byly v 70. letech minulého stoleti
hojné zavadény ruzné modifikace bezkontextovych gramatik, které si kladly za cil pravée zvysit
mocnost formdalniho modelu, a piesto zbyteéné nezkomplikovat jeho pravidla ani jejich vybér pro
aplikovani. Na nékolika typech modifikovanych gramatik, které jednotné oznacujeme jako 7izené
gramatiky, stavi i tato prace.

Ve vsech piipadech (pokud neni Feceno jinak) uvazujeme fizené gramatiky zalozené na pravi-
dlech bezkontextového tvaru, takze jadro takového pravidla obsahuje na levé strané pravé jeden
netermindl a na strané pravé libovolny fetézec. Specidlnim pripadem jsou pak modely, kdy zakazu-
jeme na pravé strané pravidla prazdny fetézec. Jedna se o formalni modely bez vymazdvagicich
pravidel.

Konvence 2.9. Kromé zdkladnich tiid jazyku (napt. z Chomského hierarchie) budeme vsechny
ostatni t¥idy jazyku (vétsinou definované fizenymi a/nebo omezovanymi formélnimi modely) znacit
podle nésledujiciho schématu

ACX (Y’ Z>7

kde X je zpusob omezovéni (napiiklad konstanta uddvajici konetny index; index X muze byt
zapsan 1 zleva), Y uddva zdkladni formélni model (napitklad CF pro bezkontextovou gramatiku)
a nakonec Z specifikuje dodatetné omezeni (napifklad typ omezujiciho jazyka, kontrola vyskytu
apod.).

Je-li Y zakladni formalni model, pak Y — ¢ zna¢i ten samy formdalni model, ale bez vy-
mazdvajicich pravidel (pokud samoziejmé mé pro dany model smysl uvazovat definici vy-
mazévajicich pravidel).

Programované gramatiky

Programovand gramatika (z roku 1969, viz [62]) specifikuje dodatecné podminky kladené na ispésné
provedeni deriva¢nich kroku, kde diktuje mnozinu povolenych néaslednych pravidel po aplikaci
urcitého pravidla. V ptipadé nemoznosti aplikovat zadné pravidlo z predepsané podmnoziny se
uchyluje k vyuziti nékterého pravidla v zotavovaci mnoziné pravidel.

Definice 2.19. Programovand gramatika (viz strana 28 v [12]) je ¢tvefice G = (X, T, P, S), kde
vSechny komponenty maji stejny vyznam jako u bezkontextové gramatiky. VSechna pravidla jsou

tvaru:
lr: A -z, R, F|,

kde Ae X —T, z € ¥* R,F C Lab(P), ¢: A — v je bezkontextové jiadro pravidla, R nazyvame
mnozinou nédslednych pravidel (success field) a F zotavovaci mnozinou pravidla r (failure field).
Pokud je alespon u jednoho pravidla zotavovaci mnozina neprazdna, mluvime o tzv. programované
gramatice s kontrolou vyskytu (appereance checking). V opaéném piipadé misto neustdlého psani
prazdné mnoziny mnozinu F' ze zapisu pravidel vynechavame.
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Derivacni krok pii pouzit{ pravidla |¢: A — v, R, F'| gramatiky G je analogicky deriva¢nimu
kroku v bezkontextové gramatice (definice 2.13). Navic je ale potieba kontrolovat fizeni pomoci
mnozin R a F'.

R oznacuje mnozinu pravidel (resp. névésti pravidel), z nichz lze vybirat nésledujici pravidlo
k aplikaci v G.

V situaci, kdy neni aplikovatelné zddné pravidlo z R, zustane vétna forma nezménéna a G bude
pokracovat libovolnym pravidlem, jehoz navésti je v F'.

Standardnim zptsobem definujme =, kde m > 0, :>(+; a =¢,. Jazyk generovany pro-
gramovanou gramatikou G, L(G) je definovan jako L(G) = {w € T*| S =, w}.

Priklad 2.1. Uvazujme nasledujici programovanou gramatiku bez kontroly vyskytu, ktera bude
generovat kontextovy jazyk, ¢imz budeme demonstrovat zvyseni vyjadiovacich schopnosti tohoto
formalniho modelu oproti bezkontextovym gramatikdm.

Méjme G = (X,T, P, S), kde tiplnd abeceda obsahuje vsechny v pravidlech pouzité symboly, tj.
Y ={S,A, B, C,a,b,c}; termindln{ symboly podle konvence pieme malymi pismeny, a jsou to T' =
{a,b, c}; potdteénim netermindlem je S; mnozina pravidel P obsahuje tyto pravidla predepsaného
tvaru:

: S — ABC,{2,5}
: A—aA, {3}

: B — bB, {4}
:C — cC,{2,5}

: A —a, {6}

: B—b,{7}
:C — e, {7}

N OO W N

Ve slozenych zavorkach u kazdého pravidla je uréena mnozina navésti pravidel, kterda mohou
byt pouzita po aplikaci daného pravidla. Napiiklad pokud aplikuje prvni pravidlo, tak jako dalsi
krok je mozné aplikovat pouze druhé nebo paté pravidlo a zadné jiné.

Napiiklad vétu aabbee generuje ndsledujicf derivace (derivaéni posloupnost) S = ABC [1] =
aABC 2] = aAbBC [3] = aAbBcC [4] = aabBcC [5] = aabbeC' [6] = aabbce [7]. Po zamyslent
se nad propojenim jednotlivych pravidel vidime, ze pravidla 2, 3, 4 a 5, 6, 7 jsou provadéna ve
skupinach a pouze po aplikaci pravidla 1 a 4 se provadi rozhodnuti, se kterou z téchto skupin
pokracovat. Jazyk generovany touto gramatikou G je L(G) = {a™b"c"| n > 1}.

Priiklad 2.2. Nyni si ukazme slozitejsi programovanou gramatiku, ktera ma sice méné pravidel,
ale vyuziva navic kontrolu vyskytu, tedy obsahuje u nékterych pravidel neprazdnou zotavovaci
mnozinu.
G=({S,A4,a},{a}, P,S), kde mnozina pravidel iplného tvaru (véetné zotavovacich mnozin) je

nasledujici:

1: S — AA{1},{2,3}

2: A— S, {2}, {1}

3: A—a,{3},0

Rozbor této programované gramatiky s kontrolou vyskytu bude demonstrovat, ze generuje
kontextovy jazyk L(G) = {a2"| n> 1}. Zacétek je dan poc¢ateénim neterminalem. Hned po aplikaci
prvniho pravidla ovSem zjistime, ze znova pouzit prvni pravidlo, tak jak to mame predepséano,
nelze. Nyni pfichaz{ do hry zotavovaci mnozina, protoze jsme se ocitli ve slepé ulicce. Vétna forma
zustane nezménéna a nasledujici pravidlo pro dalsi aplikaci se vybira ze zotavovaci mnoziny prvniho
pravidla mezi 2 a 3. Toto rozhodnuti stanovi, zda pokracovat v generovani symbolu a, nebo derivaci
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ukonéit a vSechny neterminaly prepsat na termindly.
S= AA[1] =2 SS[22] = SAA[l] = AAAA[l] = AaAA[3] =° aaaa [333]

Opakovana aplikace druhého pravidla pouze pfejmenuje vSechny netermindly A na S. Z definice
programované gramatiky plyne, ze druhé pravidlo se tomuto tikolu nemiize vyhnout pies zotavovaci
mnozinu, dokud existuje néjaké A k prejmenovani.

Posledni pravidlo pouze vytvaii fetézec terminédlu z vygenerovanych neterminald, a proto méa
prazdnou zotavovaci mnozinu.

Tiidy jazykid definovanych programovanymi gramatikami, programovanymi gramatikami bez
vymazavajicich pravidel, programovanymi gramatikami s kontrolou vyskytu, resp. programovanymi
gramatikami s kontrolou vyskytu a bez vymazdvajicich pravidel zna¢ime L(P), L(P,CF — ¢),
L(P,CF,ac), resp. L(P,CF — ¢,ac).

Gramatiky s rozptylenym kontextem

Kontextové gramatiky podle definice 2.12 kontroluji bezprostiedni okoli piepisovaného symbolu.
Rozptyleny kontext, jak plyne z nazvu, vSak sousednost s pfepisovanym symbolem nevyzaduje.
Kontrolované kontextové symboly se musi vyskytovat kdekoli ve vétné formeé (u zakazujictho kon-
textu se naopak nesmi kontextové symboly vyskytovat nikde ve vétné formeé). Existuji i zobecnéné
varianty, které misto kontextovych symbolu pfipousti celé fetézce.

Definice 2.20. Gramatika s nahodilym kontextem ([74] nebo viz strana 30 v [12]) je ¢tvefice G =
(X,T, P, S), kde vyznamy komponent jsou opét totozné s bezkontextovou gramatikou a vsechna
pravidla jsou tvaru:

lg: A — 2z, P F|,

kde AeX—T,xeX¥* P,F C(X—T), Pnazyvdme povolujici mnozina netermindla (permitting
set) a F zakazujici mnozina neterminéla (forbidding set). Aplikace pravidla ¢ na vétnou formu se
provede, jestlize vychozi vétna forma obsahuje vsechny neterminaly z mnoziny P a zadny neter-
mindl z mnoziny F'. Samotny derivacni krok je proveden analogicky s bezkontextovou gramatikou.
V pripadé, ze alespon jedno pravidlo ma neprazdnou zakazujici mnozinu, mluvime o gramatice
s nahodilym kontextem s kontrolou vyskytu. V opa¢ném piipadé gramatiku oznacujeme jako gra-
matiku s nahodilym kontextem.

Priklad 2.3. Ukazme si gramatiku s nahodilym kontextem G = (3, T, P, S) pro jazyk L(G) =
{a™b"c"| n > 1}, kde pravidla jsou:

[1: S — ABC,0,0]

[2: A — aA' {B},0], |3: B—bB',{C},0], |[4: C — cC',{A'},0]

|5: A’ — A, {B'},0], |6: B — B,{C'},0], |7: C" — C,{A},0]

|8: A — a,{B},0], |9: B—b,{C} 0], [10: C — ¢,0,0].

Tiidy jazyka definované gramatikami s rozptylenym kontextem znacime analogicky pro-

gramovanym gramatikam.

Stavové gramatiky

Stavové gramatiky lze fadit k nejstarsim snahdm o kombinovani gramatik a automatu. V podstaté
se jednd o bezkontextovou gramatiku obohacenou o koneéné-stavové rizeni prevzaté z konecnych
automatu.
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Definice 2.21. Stavovd gramatika (viz [21]) je pétice G = (V,W,T,P,S), kde V je abeceda
termindlnich a netermindlnich symbolu, T', S maji stejny vyznam jako u bezkontextové gramatiky
(viz definice 2.13), W je kone¢nd mnozina stavi a P je konetnd podmnozina relace (W x (V —
T)) x (W x V).

Misto étverice (q, A, p,v) € P zapisujeme pravidla ve tvaru (¢, A) — (p,v) € P. Pro kazdy
fetézec z € V* definujme mnozinu gstates(z) = {q| (¢, B) — (p,v) € P,kde B € (V—T)Nalph(z),
veEVT gpe W} Jelir: (¢g,A) — (p,v) € P, xz,y € V*, gstates(z) = (), pak G muZe provést
derivacni krok z (q,xzAy) do (p,zvy), symbolicky zapisujeme jako (q,zAy) = (p,zvy) [r] v G.
Pokud navic existuje pozitivni celé ¢islo n splitujici podminku occur(V — T, zA) < n, iikdme, ze
(¢, zAy) = (p, zvy) [r] je derivace n-limitovand; piseme (q, zAy) n= (p, zvy) [r].

Jazyk generovany gramatikou G, L(G) definujeme jako L(G) = {w € T*| (¢,5) =* (p,w),
q,p € W}. L(ST) oznacuje tiidu vsech jazyku definovanych stavovymi gramatikami.

Déle pro kazdé m > 1 definujeme n-limitovany jazyk dany gramatikou G, L(G,n) = {w €
T (¢,5) n=" (p,w), ¢,p € W}. Tiidu téchto jazyku znac¢me ,L(ST) = {L| L = L(G,k),
1 <k <n, G je stavova gramatika}, kde n > 1. Déle ,L(ST) = G 2L(ST).

n>1
Vsimnéme si definice tvaru pravidel, ktera u stavovych gramatik \_/yluéuje vymazavajici pravidla.

Uplné abeceda v tomto systému obsahuje i stavy, ¥ =V UT UW.
Neformalné popsano, stavova gramatika vyuziva jeden tidici a jeden omezujici mechanismus:

1. fizeni pomoci koneéné-stavového tizeni: Kazdé pravidlo je obohaceno o vychozi a cilovy stav,
které, podobné jako napt. u koneénych automatu, diktuji v jakém aktualnim stavu je pravidlo
aplikovatelné a do jakého cilového stavu se jeho aplikaci systém dostane. Proto je také nutné
roz§itit konfiguraci tohoto modelu z pouhé vétné formy na dvojici obsahujici aktudlni stav a
aktudlni vétnou formu (tzv. vétnd komponenta konfigurace).

2. omezeni na aplikaci nejlevéjsiho mozného prepisu: Pifmo definice stavové gramatiky zajistuje,
ze v aktudlnim stavu musi byt aplikovan prepis netermindlu nejvice vlevo ve vétné kompo-
nenté konfigurace. Prepisovany neterminal v8ak nemusi byt nutné nejlevéjsi, ale dostacuje,
pokud pro zadny jiny neterminal vyskytujici se nalevo od neterminalu piepisovaného neexis-
tuje pro aktudlni stav prepisujici pravidlo (matematicky zajisténo podminkou gstates(x) = ()
pro vychoz{ konfiguraci (¢, xAy) kazdého vypocetniho kroku.

V kazdé konfiguraci jsou tedy obsazeny dva aktivni symboly (stav a nejlevéjsi prepsatelny
netermindl) a libovolny pocet pasivnich a potencidlné-aktivnich symbolu.

Priklad 2.4. Nejprve si ukazme klasicky nebezkontextovy jazyk {a™b™c™| n > 1} generovany
pomoci stavové gramatiky G = (V,W,T, P, S), kde komponenty V,W,T jsou lehce odvoditelné
z mnoziny pravidel P:

: (s,9) = (s, AC)

1
2:(
3: (p,
4: (
5:(
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Jednoduchéa ukazka derivace ve stavové gramatice, ktera je 2-limitovana, coz znamena, ze nikdy
nepracuje vice jak s druhym neterminalem zleva, nasleduje:

(s,5) = (s,40) 1]
= (p,adbC) [2]
= (s,adbcC) [3]
= (q,aabbcC) [4]
= (q,aabbcc) [5]

Piiklad 2.5. Dalsi pitklad stavové gramatiky ukazuje trochu jiny jazyk {ww| w € T*}, T € {a, b},
ktery vSak také neni bezkontextovy. Uvadime jiz pouze vycet pravidel:

1: (s,5) — (p, AB)
2: (s, A) — (p,aA)
3: (p,B) — (s,aB)
4: (s, A) — (p,bA)
5: (¢, B) — (s,bB)
6: (s,A) — (f,a)
7: (f,B) — (s,a)
8: (s, A) — (g,b)
9: (9,B) — (s,b)

Funkénost gramatiky demonstrujme na generovéni fetézce abbabb: (s,S) = (s,AB) [1] =
(p,aAB) [2] = (s,adaB) [3] = (q,abAaB) [4] = (s,abAabB) [5] = (g,abbabB) [8] =
(s, abbabd) [9]. Princip se velmi podobd pfedchozimu pifkladu 2.4, protoze i zde si pomoci stavi
zajistujeme provedeni jisté sekvence krokii, kde kazdy krok je provddén na jiném misté vétné kom-
ponenty konfigurace. Déle si pomoci stavi také pamatujeme informaci, ktery symbol byl jiz vygen-
erovan v prvnim podietézci w, abychom stejny symbol mohli vygenerovat i v druhém podietézci
w, a tim zarucili jejich shodnost.

Piipomenme, ze Kasai ([21]) ve svém ¢lanku dokdzal dulezité véty tykajici se stavovych gra-
matik. Nyn{ si je (bez dukazu) pro lepsi pochopeni néslednych vysledku uvedeme.

Véta 2.3. £(ST) = CS.
Disledek 2.4. . L(ST) C L(ST).

Vsimnéme si, ze pro kazdé n > 1, ,L(ST) C ,+1L(ST), coz plyne z definice stavové gramatiky.
Véta 2.5. Pro vsechnan > 1, ,L(ST) C ,4+1L(ST).

m-paralelni n-pravé-linedrni jednoduché maticové gramatiky

Jiz od 70. let 20. stoleti se v teorii formalnich jazyku studuje povaha a vlastnosti paralelismu. Kolem
roku 1975 byl zaveden novy piepisujici systém kombinujici paralelni a fizené paralelni pfepisovani:
(1) paralelismus zndmy napiiklad z n-paralelnich pravé-linedrnich gramatik ([60], [61]) nebo z L-
systému ([63]) a (2) jednoduché maticové gramatiky ([18]).

Tento systém pak pfepisuje v jednom kroku m - n neterminali tak, Ze paralelné aplikuje m
n-pravé-linedrnich jednoduchych matic, kde matice je posloupnost pravidel aplikovanych atomicky
v jediném prepisujicim kroku.
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Definice 2.22. Pro m,n > 1, m-paralelni n-pravé-linedrni jednoduchd maticovd gramatika (m-
parallel n-right-linear simple matriz grammar) (zkrécené m-Pn-G, viz [77]) je (mn + 3)-tice

G=(Ni1,.- s Niny-- -y Nppty oo, Nun, T, S, P),
kde
N;;, 1 <i<m, 1< j <n jsou po dvojicich vzdjemné disjunktni abecedy netermindli,
T je abeceda termindli,
S ¢ NUT je pocatecni symbol, kde N = Nyy U+ U Ny, a
P je kone¢nd mnozina maticovyjch pravidel.
Maticové pravidlo muze mit jednu z nasledujicich tii forem:

(1) [S—>X11an],X”6N13,1§z§m71§j§n7
(ll) [Xil = Q1 ey X — ain]a Xi]‘ S Nij, Q5 € T*,1 <35 <n,pro néjaké i, 1 <i<m,
a
(iii)  [Xi — aanYir, ..., Xin = ainYinl, Xij,Yi5 € Nij, oy € T, 1 < j < n, pro néjaké i,
1<i<m.

Derivaéni krok pro m-Pn-G je definovan nasledovné:
Pro z,y € (NUT U{S})* a m-Pn-G G, x = y, kdyz a jen kdyz

(A bud z=Sal[S—y|leP,

(B) nebo r = y11.X11 -+ - YmnXmns ¥ = Y1111 - - - YmnLmn, kde Yij € T, Xij S Nij7 1< <m,
1<j<n,alXy—2,..., X = 2] € P, 1< <m.

Je-li x,y € (NUT U{S}H* am > 0, pak © =™ y, kdyz a pravé kdyz existuje posloupnost
To= T1 = ... = Ty, To = T, T, = y. Pak fikdme, Ze x =T y, kdyZ a jen kdyz existuje m > 0
takové, ze * =™ y a x =" y, kdyz a jen kdyz bud x =y, nebo z =T y.

Alternativné definujme obvyklym zpiisobem tranzitivni =7 a reflexivné-tranzitivni uzdver =*
relace primé derivace =-.

Jazyk generovany m-Pn-G G oznactujeme L(G) a definujeme jej jako L(G) = {z | S =" =z,
x € T*}. Jazyk L C T* je m-paralelni n-pravé-linedrni jednoduchy maticovy jazyk (m-Pn-L), kdyz
a jen kdyz existuje m-Pn-G G takové, ze L = L(G). Ttidu jazyku definovanych m-Pn-L budeme
znacit R%.

Polozime-li n = 1, dostavame m-paralelni pravé-linedrni gramatiku. Naopak polozime-li m = 1,
ziskame n-pravé-linedrni jednoduchou maticovou gramatiku, kterd nas bude v kapitole 5 zajimat
nejvice.
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Kapitola 3

Omezovani konfiguraci

V této kapitole nejprve shrneme riuzné druhy omezovéani formdlnich modelt, resp. prepisujicich
systému, a v jeji dalsi Casti se zamérime na omezovani konfiguraci, které tvoii stézejni téma této
préce.

Jednou z nejpocetnéjsich oblasti omezovdni formalnich modelu jsou Fizené gramatiky a au-
tomaty. Jiz kolem 70. let minulého stolet{ byly zavddény prvni fizené gramatiky ([21, 62, 74, 77]).
Jejich hlavni myslenkou je, Ze stavi na jednoduché bezkontextové gramatice, jiz vhodnym zptisobem
doplniuji o ruzné fidici mechanismy, které jistym zpusobem fidi aplikaci pravidel. V zdsadé lze
misto Fizeni také hovofit o omezovani, protoze dany ¥{dici mechanismus omezuje puvodni volnost
formélniho modelu.

Rizené automaty se zacaly studovat mnohem pozdéji a v mensi mife nez gramatiky a lze ici,
ze vetsi pozornosti se jim dostdva az v posledni dobé ([36, 23, 50, 52]).

3.1 Zpusoby omezovani prepisujicich systémi

Klasifikace omezovani{ (potazmo i fizeni) pfepisujicich systému nemd zddnou vseobecné uzndvanou
podobu, a tak nelze prohlasovat predkladané rozdéleni jako ultimativni. Inspirujme se napiiklad
v [12, 53].

Provedme zékladni klasifikaci omezovani formdlnich modelti s diirazem na piepisujici systémy:

1. statické (omezovéni komponent prepisujicich systému; vztah k popisné slozitosti)
2. dynamické (omezovani vypoctu/zpracovani véty; vztah k ¢asové a prostorové slozitosti)

a) omezovani konfiguraci

b) omezovéni posloupnosti aplikovanych pravidel
3. hybridni (nejasné rozhrani mezi statickym a dynamickym omezovanim)

Pii hlubsim zamysleni se nad konkrétnimi typy omezovani prepisujicich systému dojdeme
k zdveéru, ze kvili silné provézanosti popisu modelu a jeho funkénosti (zpusobu prace) lze providét
mezi statickou a dynamickou charakterizaci omezovani transformace. Tyto transformované popisy
omezovani pak ale pusobi velmi tézkopadné a jsou huie pochopitelné, takze budeme moznost
prevodu mezi jednotlivymi zpusoby omezovéni ignorovat. V piipadech, kdy bude zpusob omezeni
na rozhrani mezi dynamickym a statickym omezovéanim, budeme mluvit o hybridnim omezovani
(nebude-li to nezbytné nutné, budeme se snazit tomuto pojmu vyhybat).
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Uved'me napiiklad povoleni/zékaz vymazéavajicich pravidel, ktery by mohl patiit jak do stat-
ického omezovani, tak do dynamického, kdy klademe omezeni na monoténnost posloupnosti délek
konfiguraci pfi zpracovani libovolné véty.

Zavérem je, ze tato klasifikace je zdvisld na zpusobu definovani zkoumaného omezovani
prepisujiciho systému. My se budeme snazit pracovat vyhradné s definicemi, které jsou jiz v teorii
formélnich jazyku ustdlené.

Poznamenejme, ze popis omezovani prepisujicich systému lze snad ve vSech piipadech transfor-
movat na jisty typ omezujictho jazyka (ten omezuje bud posloupnost pravidel, tvary konfiguraci
¢i jiné parametry prepisujictho systému) (viz napf. pozorovani 3.1).

Protoze, obzvlast v nékterych specidlnich piipadech, je tato unifikace zptisobu omezovani znaéné
tézkopadnd, pokusime se o podrobnéjsi klasifikaci omezovani posloupnosti pravidel i konfiguraci
v nasledujicich dvou sekcich.

3.2 Typy omezovani posloupnosti aplikovanych pravidel

U tohoto typu omezovéni klademe dodateéné podminky (vétsinou k jednotlivym pravidlam)
na aplikovatelnost konkrétnich pravidel. Vzhledem k obrovskému mnozstvi existujicich (a stédle
vznikajicich) fizenych prepisujicich systému si nemuzeme troufnout tuto klasifikaci uzaviit. Mezi
nejcastéjsi pristupy patii omezovani:

e fizené tzv. fidicim jazykem (napf. Fizené gramatiky a Fizené automaty, viz [49] a [23]);
e zivislost na predchozich aplikovanych pravidlech (maticové, programované gramatiky);
e konecné-stavové izeni (stavové gramatiky, #-piepisujici systémy);

e vyskytem nebo absenci podfetézcu (¢éi symboli) v prepisovanych konfiguracich (napt. gra-
matiky s rozptylenym kontextem, (zobecnéné) podminkové gramatiky);

e vymezenim pouze C4sti aktudlni nebo libovolné konfigurace, kde povolime/zakdzeme
prepisovani (napf. n-limitovanost, kterou si blize predstavime nize);

e a dalsi.

3.2.1 n-limitovanost

Tento typ omezovani prechodu mezi jednotlivymi konfiguracemi klade pozadavek na praci s aktiv-
nimi symboly, jez se vyskytuji mezi prvnimi n proménnymi v fetézci, ktery je j-tou kompo-
nentou konfigurace ¢ formélntho modelu, coz je vyjddieno oznacenim component(&,j), kde j €
{1,2,...m} am je pocet komponent konfigurace (konfigurace je m-tice). Odtud plyne pozadavek,
aby pfepisovaci systém s timto omezenim pracoval s proménnymi (napf. neterminédly nebo nevs-
tupnimi zasobnikovymi symboly).

n-limitovanost je tedy omezovani zpusobu vybirani pouzitého pravidla tak, aby se vzdy prepsal
jeden z n nejlevéjsich vyskytu libovolnych symbolu, které jsou obecné v konfiguraci prepsatelné.
Veétsinou se toto omezen{ aplikuje na potencidlné nekonecnou komponentu konfigurace (napf.
vétnou komponentu konfigurace nebo zdsobnik).
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Definice 3.1. Méjme prepisujici systém H = (3, R). Ozna¢me koneénou mnozinu proménnych
N C ¥ a component(w, j) € ¥*, kde j je konstanta vyjadiujici pro dany prepisujici systém pofadi
vyznamné komponenty konfigurace, na kterou omezeni n-limitovanosti aplikujeme.

Piechod mezi dvéma konfiguracemi &; a &, component (&, j) = uAz = uvz = component(&s, j)
nazveme n-limitovany, pokud occur(N,u) <n—1 a A je aktivn{ symbol. Posloupnost prechodu je
pak n-limitovana, je-li kazdy jeji pfechod n-limitovany. Jazyk, jehoz vSechny véty mohou vzniknout
n-limitovanou posloupnosti prechodt, nazveme n-limitovany.

Necht X je formalni model, pak pro kazdé n > 1 je ,£(X) tiida n-limitovanych jazyku defino-
vanych modelem X.

Pozorovani 3.1. Ukazme si, jak lze jednoduse vyjadiit napiiklad n-limitovanost v pojmech ome-
zovani posloupnosti pravidel i konfiguraci:

a) n-limitovanost znamend, Zze povolime pfepisovdni pouze omezeného poctu vyskytu
proménnych zleva v konfiguraci nebo v jeji ¢asti;

b) n-limitovanost znamend, ze v konfiguraci omezime pocet vyskytu aktivnich symbolu jistou
konstantou a priddme pozadavek na jejich vyskyt nejlevéji v konfiguraci (¢i jeji ¢dsti) bez
ohledu na pasivni{ symboly (nalevo od posledniho aktivniho symbolu se véak nesmi vyskytovat
zadny potencidlné-aktivni symbol).

vivalence tiidy bezkontextovych jazyku a tiidy bezkontextovych jazyku generovanych bezkontex-
tovou gramatikou pracujici nejlevéjsim (levym, kanonickym) zpusobem a znamend to, ze bezkon-
textova gramatika muze pracovat nejlevéjsim zpusobem, tj. 1-limitované, pii derivovani véty jazyka
bez ovlivnéni generativni sily.

Navic lze n-limitovanost pouzivat jako zobecnéni pojmu levé derivace (nékdy nazyvand kanon-
ickd), a to 1 pro svét automatu (viz definice 4.8). Kanoni¢nost piepisovani nékterych systému
budeme podrobnéji studovat v kapitole 6.

Konvence 3.1. Jelikoz mnoho z definovanych pojmu pracuje s pojmy jako n-ty symbol zleva a
podobné a jelikoz vsechny tyto pojmy lze zobecnit i pro definici z pravé strany, budeme moznost
zprava opominat v piipadé, Zze bychom ziskali naprosto totozné ¢i analogické vlastnosti. Tato
konvence se tykd pojmu jako n-limitovanost, leva derivace, i-ty symbol v fetézci atd.

3.3 Typy omezovani konfiguraci

Pro omezovani konfiguraci je vyuziti nékterého omezujiciho jazyka vice pfirozené nez u posloupnosti
pravidel:

e Omezujici jazyk muze byt:

— koneé¢ny (V pripadé aplikace omezen{ na celou konfiguraci (ne pouze na nékterou ¢ést) se
jedna o velmi restriktivni omezeni vedouci k rapidni degradaci vyjadtfovaci sily vétSiny
systému, az na t¥idu koneénych jazyku.);

— nekoneény (pro zachovén{ elegance a efektivity omezovéni by omezujici jazyk nemél byt
piilis komplikovany, napf. pravé-linedrni, linedrni nebo nejvyse bezkontextovy).

Ptresto dalsi rozdéleni omezovani konfiguraci muze mit nasledujici podobu:
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e omezovani poctu vyskytu nékterych symbolu, napf.: mnoziny (nebo jejich libovolnd kombi-
nace, viz koncept 2.4)
— pasivnich symbola (zna¢né netradiéni varianta)

— proménnych (obecné aktivni dohromady s potencionalné-aktivnimi symboly;

3.2))

aktivnich symbolu

— potencionalné-aktivnich symbolu
e jiné déleni omezovani podle poctu vyskytu symbolu je na:

— koneéné (vétsinou zadané konstantou)

— nekonecné (omezovéani néjakou funkef vétsinou zdvislou na délce konfigurace nebo délce
véty, napi. omezovani pracovniho prostoru viz definice 3.3)

Diky zavislosti omezovani konfiguraci, mimo jiné také na mnoziné prepisujicich pravidel, lze
aplikovat dva zpusoby zajisténi omezovéan{ konfiguraci (obecné ortogondlni k predchozi klasifikaci):

e implicitni omezovan{ konfiguraci — ze samotné definice formalntho modelu nebo z mnoziny
pravidel modelu plyne, Ze se pii validnich aplikacich pravidel nemuze vyskytnout konfig-
urace, kterd by po pfepisu z pocdteéni konfigurace danému omezeni nevyhovovala (napf.
#-prepisujici systém indexu k s vhodné stanovenou mnozinou pravidel, viz definice 4.1);

e explicitni omezovani konfiguraci — prepisujici systém umoznuje porusit omezeni, a je tedy
nutné dodrzovani omezeni kontrolovat pii kazdém kroku do nové konfigurace a v piipadé,
7e by doslo k poruseni omezeni v cilové konfiguraci, krok nepovolit (napi. bezkontextova
gramatika koneéného index k).

V nasledujicich dvou podsekcich definujme dvé vyznamné omezovani konfiguraci: kone¢ny index
a omezeny pracovni prostor.

3.3.1 Konecny index

Koneény index je omezujici mechanismus zavedeny v 70. letech minulého stoleti, jenz byl
dikladné studovan pii aplikovani na mnoho riznych formalnich model: bezkontextovou gra-
matikou poc¢inaje a fizenymi pfepisujicimi systémy vseho druhu konce.

Neformélné fe¢eno ndm koneény index konstantou k, k € N, omezuje pocet vyskytu proménnych
v konfiguraci. Pro gramatiky to napfiklad znamend, ze vétnd ¢ast konfigurace nebude v zZadném
kroku obsahovat vice nez k netermindli. Nasleduje zobecnéna definice pro prepisujici systém
(zalozna na kapitole o konetném indexu v [12]).

Definice 3.2. Necht H = (X, R) je prepisujici systém, N C ¥ abeceda proménnych (napf.
netermindli nebo nevstupnich symboli), T C ¥ abeceda pasivnich symbolu (napi. termindlu
nebo vstupnich symbolia) a o pocédteéni konfigurace systému H. Méjme posloupnost prechodu
mezi konfiguracemi D: o = w; = wy = ... = w, = w, r > 1 v H, kde komponenta ve
w uréujici systémem definovany tetézec (vétu jazyka) je rovna TFetézci pasivnich symbolu. Tedy
component(w, j) € T*, kde j je konstanta vyjadiujici pro H poradi dané komponenty konfigurace,
tj. znaci vyznamnou komponentu konfigurace, nad kterou omezovani na kone¢ny index aplikujeme.
Definujeme Ind(D, H) = max({occur(N, component(w;,j)) | 1 < i < r}). Pro component(w, j) €
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T* definujme Ind(w, H) = min({Ind(D, H) | D je posloupnost definujic{ fetézec w systémem H }).
Index prepisujictho systému H znac¢me Ind(H ) = sup({Ind(w, H) | component(w, j) € L(H)}). Pro
jazyk L ve tiidé jazyku £(X) generované prepisujicim systémem néjakého typu X, pak definujeme
Indx (L) = inf({Ind(H) | L(H) = L, H je typu X}). Necht £(X) je tiida jazyku, pak oznatme
Lp(X)={L|Le L£(X), Indx(L) <k } prolibovolné k > 1 a L;,(X) = |J Lx(X).
n>1

Definice uvedena vyse je nékdy oznacovana jako slabd, protoze vyzaduje omezeni pouze té
nejekonomictéjsi cesty k vété. Po zpifsnéni podminky dostdvame tzv. silnou (striktni) variantu
kone¢ného indexu, kdy pozadujeme omezeni kazdé mozné konfigurace dosazitelné z poc¢atecni kon-
figurace.

Konvence 3.2. Mluvime-li o konkrétnim koneéném indexu k, tak slovo , kone¢ném “ vynechavame.
Tedy napftiklad piepisujici systém je indexu 3.

Fakt, ze zavedeni omezeni na konec¢ny index zpusobuje podstatnou ztratu generativni sily,
potvrzuje nésledujici dvojice rovnic (3.1) a (3.2) (pfevzato z [12]), kterd porovndva vztahy mezi
fizenymi gramatikami bez a s kone¢nym indexem.

CF ¢ L(RC) C L(P) C L(P,CF —¢,ac) C CS C L(P,CF,ac) = RE (3.1)
Lin(RC) = L§in(P) = L§in(P,CF —¢,ac) = Lin(P,CF, ac) (3.2)

Zdn4 z t¥id uvedend v rovnici (3.2) navic nenf porovnatelnd s tiidou kontextovych jazyki bez
konec¢ného indexu, protoze plati {a"b"c" |n > 1} € L;;n(P) a L(CF) — Lin(P) # 0. Zakladnim
vétdm a vlastnostem formélnich modeli (vyhradné gramatik) s koneénym indexem je vénovéna
celd tieti kapitola knihy [12], kde 1ze najit i alternativni definici kone¢ného indexu, konkrétné pro
gramatiky.

Nakonec kratké porovnéani téchto dvou zékladnich typu omezeni (n-limitovanost a koneény
index k):

Véta 3.1. Necht X je libovolnyj prepisujici systém definugici tridy jazyki L£(X), Lx(X) a x£L(X),
pak plati L,(X) C 1 L(X).

Diikaz véty 3.1. Véta plyne z definice obou omezeni (indexu n a n-limitovanosti), kdy kone¢ny
index je podstatné restriktivnéjsi nez n-limitovanost.

Zaveérem podotknéme, ze je mozné aplikovat omezeni na koneény index nejen na svét gramatik,
ale i na svét automatiu. Predevsim v piipadé zasobnikového automatu bychom mohli ziskat zajimavé
vysledky, které budou pravdépodobné také velmi blizké vysledkiim z oblasti gramatik.

3.3.2 Pracovni prostor

Definice pracovniho prostoru ( Workspace) pracuje s gramatickym pojmem derivace, ktery vsak lze
bez problému nahradit obecnéjsim pojmem posloupnost konfiguraci prepisujiciho systému (definice
3.3 se inspiruje stranou 15 v [12]).

Definice 3.3. Méjme prepisujici systém H = (X, R) (libovolného typu, napf. neomezenou gra-
matiku) s tplnou abecedou %, abecedou pasivnich symbolit T' C ¥ a pocédtecéni konfiguraci o.
Necht ¢ je konfigurace a component(£,j) znaéi komponentu z dané konfigurace, na kterou se
vztahuje omezen{ na pracovni prostor (j € {1,2,...,m}, je-li konfigurace m-tice). Déle mame
posloupnost konfiguraci D: ¢ = wy = wy = ... = w,, n > 1. Definujeme WS (w,, D) = max(
{Jcomponent(w;,j)| | 0 < ¢ < n}) a WS(z, H) = min({ WS(z, D) | D posloupnost konfiguraci
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vedouci ke konfiguraci & v H, ze component(&,j) = x}). WS(z, H) oznacuje pracovni prostor
potiebny pro zpracovani z v systému H. Existuje-li konstanta k > 0 takové, ze pro vSechny véty
x € L(H) —{e} plati WS(z, H) <k - |z|, pak m4 pFepisujici systém H omezeny pracovni prostor.

K tomuto typu omezeni se vztahuji ndsledujici dvé dualezité véty (pfevzato z [12]).
Véta 3.2. Md-li gramatika G typu 0 omezeny pracovni prostor, pak je L(G) kontextovy jazyk.

Véta 3.3. Bezkontextovd gramatika md omezeny pracovnd prostor implicitné jiz ze své definice.
Dikaz véty 3.3. Vime, ze bezkontextové gramatiky jsou ekvivalentni s bezkontextovymi gra-
matikami bez vymazavajicich pravidel, takze uvazujme vyluéné bezkontextové gramatiky bez vy-
mazgvajicich pravidel. Pak ovSem existuje jisté minimdlni k£ > max({rhs(p)| p € P}) a nejkratsi
vygenerovany Fetézec je délky 1 (po aplikovdni kone¢ného poctu pravidel). Potom ovsem |w| < |z|,
protoze Fetézec nelze zkrétit. Dukaz lze nalézt také v [12].

3.4 Slozitost formalnich modela

Slozitost se zabyva kvantifikovanim a klasifikovanim narokd na pamét a éas jak pii zpracovévani
vét jazyku, tak i uchovdvani konecnych popistu formdlnich modelu, které jazyk definuji (prehled
1ze nalézt v [56] a populdrnéji shrnuto v [8]).

V duchu dynamického a statického omezovani piepisujicich systému se studium slozitosti
v ramci teorie formalnich jazyka déli na dvé vétve:

1. ¢asovd a prostorovéa slozitost (dynamického charakteru; vice praktickd)

2. popisnd slozitost (statického charakteru; spiSe teoretickd)

Koncept 3.1. Prostorovd a ¢asova (Space Complexity a Time Complexity) slozitost ¥ika, jak
efektivné instance formalniho modelu zpracovava vétu jazyka, potazmo jazyk. Konkrétni hodnoty
potom ziskdvame pomoci ujednoceného, dostateéné obecného formélniho modelu (nejcastéji Tur-
ingtiv stroj, viz [48]). Casové slozitost udavé konkrétni pocet prechodii/krokil pro zpracovani vét,
vétsinou v zdvislosti na jejich délce. Maximdlni poet potfebnych pamétovych bunék (napi. na
pédsce Turingova stroje) pro praci modelu je zase klicovy tidaj pro prostorovou slozitost.

Pro celé tiidy jazyku nebo formalnich modelu pak mluvime o tiiddch slozitosti, které jsou
navic vétsSinou vyjadfeny pouze asymptoticky (tj. omezené shora, zdola ¢i z obou stran néjakou
matematickou funkei zdvislou na délce véty).

Opomenme nyni praktické pojmy casové a prostorové slozitosti, které byvaji vétsinou ap-
likovdny na vypocetné tiplné modely, jako napiiklad Turinguv stroj, RAM model (Random Access
Memory) ¢ moderni programovaci jazyk, a podivejme se na existujici pojem popisné sloZitosti.

Koncept 3.2. Popisnd slozitost (Descriptional Complexity nebo Syntactic Complexity) sdruzuje
ruzné metriky charakterizujici efektivitu uchovavani koneéného popisu formélniho modelu.
Nejcastéji se jednd o kardinality jednotlivych komponent pfepisujiciho systému nebo jejich
vyznacénych podmnozin, jez obsahuji prvky jisté komponenty s néjakou komplikovanéjsi podminkou
nez pro pifpad zdkladniho modelu, ze kterého vychdzime (napf. pocet pravidel s kontextovou
podminkou, vychazime-li z bezkontextovych pravidel).

Popisnd slozitost je v teoretické informatice velmi zajimavé a populdrni téma (napi. [5, 41, 43,
44, 45, 46] a cely soubor vysledkt najdeme v knihdch [12] a [53]). Umoziuje ndm méfit a porovnévat
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efektivitu popistu prostiednictvim formdlnich modelu, respektive ptepisujicich systému. Vétsinou
se autofi ¢lanku pfi redukei popisné slozitosti zaméfuji pouze na jednu komponentu (jeden rozmeér).

vvvvvvvv

3.4.1 Klasifikace slozitosti formalnich modelu

Ve zbytku sekce se podivejme na alternativni klasifikaci slozitosti formalnich modelt a zavedme

dynamickou (béhovou) variantu popisné slozitosti, tzv. dynamickou slozitost, kterd ma jiz blizs{ vz-

tah k praktické prostorové slozitosti, ale neni tak obecna. Miry jako kone¢ny index, n-limitovanost

a pracovni prostor lze potom studovat pod zastitou dynamické slozitosti, kterda ma blizsi vztah

k pFepisujicim systémum a teorii formélnich jazyki nez obecné prostorova a casova slozitost.
Nésledujici odstavce zavadéji dva druhy klasifikace relevantni pro tuto praci.

Dva piistupy:

1. prakticky — vyuziva metrik jako pocet instrukci procesoru a bunék v paméti nutnych pro
zddrny vypocet algoritmu v zdvislosti na vstupu (napf. jeho délce). Tento pifstup je do
znacné miry zavisly na zvoleném formalnim modelu, a predevsim jeho praktické implementaci
(pouzité hardwarové platformeé apod.).

2. teoreticky — je znacné robustnéjsi a nevyzaduje zvoleni zpusobu implementace, ale pouze
samotného formalniho modelu ¢i jeho konkrétni instance (napf. konkrétni gramatika). Sleduji
se vlastnosti ve vztahu k zdznamu samotné instance formalniho modelu i jeho provadéni
jako pocet pravidel, determinismus, poCet neterminédli, maximalni velikost konfigurace a
dalsi. Nevyhodou tohoto pfistupu je problematické porovnavani slozitosti nekompatibilnich
formalnich modelu, respektive existence ¢i neexistence ruznych mér v ruznych modelech.

Ortogondalni pohled na slozitost rozdéluje piistupy ke slozitosti podle toho, jestli nds zajima spise
efektivnéjsi popis instance modelu, nebo efektivnéjsi zpracovéni.

1. popisna slozitost — staticky charakter; napt. velikost komponent pro popis modelu a jejich
slozitost (pocet pravidel, netermindli, maximélni délka pravidel, velikost LR tabulky nebo
slozitost aplikace nejndrocnéjsiho pravidla)

2. dynamickd slozitost — dynamicky (béhovy) charakter sledujic{ ukazatele béhem samotného
provadeéni (préce) konkrétni instance modelu; napf. koneény index pfijiman{ konkrétni
véty, minimélni/maximdln{ velikost pracovniho prostoru (viz definice 3.3), slozitost vybéru
nasledného pravidla pro aplikaci nebo rychlost rustu stavového prostoru pii simulaci nede-
terministického chovéni pomoci algoritmu navraceni (backtracking).

V préaci se budeme zabyvat pouze teoretickym ptistupem ke slozitosti. Presto je vztah k pra-
ktické slozitosti ¢asto ziejmy.

Zbytek textu se snazi o zesystematic¢téni pristupu k omezovani konfiguraci formélnich modela
podle pravé nastinénych kritérii a jejich kombinaci. Mnoho konkrétnich mér této tzv. dynamické
slozitosti jiz bylo vice ¢ méné studovano, ovSem bez zafazeni do Sirsiho kontextu, o které se snazi
tato préce.
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Kapitola 4

Definice

Nové formélni modely zavedené v ramci této prace maji nékolik spolec¢nych rysi. Ve dvou piipadech
se jedn4 o pfepisujici systémy, které nelze zcela striktné fadit bud’ mezi gramatiky, nebo automaty:
#-piepisujici systémy (sekce 4.1) a redukujici hluboké zdsobnikové automaty (sekce 4.2 resp. 4.2.2).
Treti model se zabyva fizenim zasobnikového automatu prostfednictvim piimého omezovani jeho
konfiguraci.

Samotné dil¢éi vysledky, které byly o téchto modelech dokazany, jsou uvedeny spolu se vSemi
vypracovanymi diukazy. Ve vétsiné piipadech diskutujeme vyjadiovaci silu daného formalniho mod-
elu (kapitola 5 a ¢dsteéné 6). Mezi matematicky nejvyznamnéjsi dusledky téchto ekvivalenci tiid
jazyku patii tvorba nekone¢nych hierarchii zavislych na omezovéni téchto modelu (napf. index k
nebo n-limitovanost).

4.1 #-prepisujici systémy

V celé nasledujici sekci budeme hovotit o klicovém formalnim modelu této prace, véetné nékolika
zkoumanych modifikaci. Vysledky tykajici se tohoto prepisujiciho systému tvoii esencidlni ¢ast
textu.

Zavedeme a budeme studovat tzv. #-prepisujici systémy, které reprezentuji generativni fizeny
forméalni model. #-prepisujici systémy kombinuji vlastnosti automati a gramatik. Z oblasti gra-
matik pouzivaji metodu zpracovani véty jazyka—generovani véty. Od kone¢nych automatu si model
vypujcuje konecné-stavové fizeni a vynechani netermindlnich symbolu ze své definice.

Nejvetsi ¢ast studia tohoto nového prepisujiciho systému je vénovana omezovani na konec¢nych
index a dalsim pfirozenym modifikacim (pfedevsim podsekce 4.1.3 a 4.1.4).

Poprvé byl koncept publikovdn na studentské soutézi [30] a [31]. Detailn{ rozpracovan{ hlavnich
vysledku ([37]) pak tvofilo zdklad pro mezindrodni ¢asopiseckou publikaci [34].

4.1.1 Motivace

V teorii formélnich jazykt je vétsina jazyk-definujicich formélnich modeli zalozenych na
prepisujicich systémech, které jsou reprezentovany bud gramatikami, nebo automaty.
Pripomenme, ze gramatiky jazyk generuji a automaty jej akceptuji, coz tvoti zdsadni rozdil
téchto dvou piistupt k jazykam. Vezméme napiiklad bezkontextovou gramatiku G (viz rigorézni
definice 2.13). G obsahuje abecedu termindli a abecedu netermindli, z nichz jeden neterminél je
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oznacen jako pocatecni symbol. Ze startujictho neterminalu zatneme postupnym pfepisovanim jed-
notlivych netermindl generovat vétnou formu, coz je fetézec nad dplnou abecedou (t]. termindlnimi
i netermindlnimi symboly). Posloupnost prepisovani s po¢atkem ve startujicim neterminélu a kon-
cem ve vétné formé, kterd obsahuje pouze terminalni symboly, se nazyva derivace véty jazyka a
nékdy fikdme, ze G generuje vétu jazyka. Mnozina termindlnich takto vygenerovanych fetézcu
urcuje jazyk generovany gramatikou G.

Z teorie automatu muzeme pripomenout napiiklad koneény automat M (viz definice 2.16), ktery
mé kone¢nou mnozinu stavi, z nichz jeden stav je definovdn jako pocatecni (startujici). Nekteré
stavy navic oznacime jako koncové, a ty budou mit potom pfi praci automatu specialni vyznam.
M pracuje prostiednictvim provadéni pfechodu. Béhem prechodu provede zménu aktualniho stavu
(koneénd vnitini pamét modelu) a precteni jednoho vstupniho symbolu. Pokud automat M provede
podle jeho pravidel posloupnost prechodu tak, ze za¢ne v pocatecnim stavu, precte cely vstupni
fetézec a skoné¢i ve stavu koncovém, pak fikdme, ze M pfijima vstupni fetézec. Mnozina vSech
prijimanych fetézcu tedy tvoii jazyk definovany automatem M.

Mezi formalnimi modely vsak existuji také jazyk-definujici prepisujici systémy, které obsahuji
a kombinuji vlastnosti jak gramatik, tak automatu (viz [6], [21] a [55]). Tento piistup k defi-
novani jazyk-definujictho prepisujictho systému je podstatné méné cCasty, nez by predpovidala
prirozenost této modifikace. Podobné v duchu této prace, kdy se snazime demonstrovat moznosti
kombinovani svéta automatu a gramatik, definujme novy formalni model, tzv. #-prepisujici systém
(viz predevsim [34]). Opravdu, na jednu stranu je tento model generativni stejné jako gramatiky,
a na druhou jako automaty pouziva koneéné-stavové fizeni.

Inspiraci pro vytvoreni nového typu piepisujicitho systému bylo, kromé kombinovani piistupu
gramatik a automatl, také nésledujic:

e operace rozdélovani Fetézcu Casto vidand napifklad v biologii ([57], [72]), kterou ndmi
navrzeny prepisujici systém zjednodusené simuluje prostiednictvim zavedeni jediného
prepisovatelného symbolu, ktery z hlediska rozdélovani fetézce tvoii hranici obou rozdélenych
¢asti. Tento symbol znatme # a nazyvejme hranice (bounder). Hranice tedy rozdéluje vétnou
¢ast konfigurace systému na koneény pocet ¢éasti, které jsou pak tvoreny vyhradné pasivnimi
symboly;

e Cisté gramatiky, kde se nepouzivaji neterminalni symboly—na rozdil od ¢istych gramatik my
povolujeme jedinpu proménnou, tzv. hranice, takze nelze provadét prepis libovolného sym-
bolu v konfiguraci. Dale na toto omezeni muzeme nahliZet jako na omezeni popisné slozitosti,
kdy omezime vyznacnou podmnozinu uplné abecedy systému na jeden jediny symbol. Pfesnéji
Feceno, jediny vyznacny symbol (#) tplné abecedy se nesmi vyskytovat v zadné vété defino-
vaného jazyka;

e konec¢né automaty pro konecné-stavové fizeni;

e bezkontextové gramatiky pro jednoduchy tvar piepisujictho jadra kazdého pravidla #-
prepisujiciho systému, tj. jednu hranici prepisujeme na libovolny fetézec, véetné prazdného;

e n-limitovanost aplikovans na kazdé pravidlo zvlast, kdy vyzadujeme moznost piepsani pouze
nékolika nejlevéjsich prepsatelnych symbola (proménnych, v nasem piipadé hranic). U #-
prepisujiciho systému tuto podminku zac¢lenime piimo do definice tvaru pravidla. Kazdé
pravidlo mimo jiné ur¢i, na kolikdtou hranici ve vétné ¢asti konfigurace zleva muze byt
aplikovan predepsany prepis.
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Nyni nésleduje definice #-prepisujiciho systému. Nez-li k ni pfistoupime, znova zduraznéme,
ze zakladni podoba systému vyuziva pravidla bezkontextového tvaru obohacend o kone¢né-stavové
fizeni a omezovani prepisovani nejlevéjsich hranic prostifednictvim n-limitovanosti. Nejednd se vSak
o klasickou n-limitovanost aplikovanou na celou konfiguraci, ale vztahujici se ke kazdému pravidlu
zv1ast (vyjddieno Efselnym pofadim aktivni hranice).

Budeme-li hovofit o #-prepisujicim systému s jinym typem piepisovacich pravidel nez bezkon-
textovym, bude to vzdy explicitné feceno.

4.1.2 Definice

Definice 4.1. Nechf N je mnoZina vech kladnych celych é&isel (viz definice 2.1). Bezkonteztovy
#-prepisujict systém (context-free #-rewriting system (CF#RS) nebo zkrdcené jen #-piepisujici
systém) je ¢tverice H = (Q, X, s, R), kde @ je kone¢nd mnozina stavii, 3 je tiplnd abeceda obsahujici
specidln{ symbol, ktery budeme nazgvat hranice (bounder) a zapisovat jako #, QN =0, s € Q
je pocatecni stav a
RCQxN x{#} xQxX*

je kone¢nd relace, jejimz ¢lenum fikejme pravidla. Pravidlo (p,n,#,q,2) € R,kden € N, ¢,p € Q a
x € X* zapisujme jako r: p,.# — q x, kde r je unikatni naveésti, které 1ze v pripadé jednoznacénosti
vypustit.

Konfigurace systému H je dvojice z kartézského soucinu @ x ¥*. Necht y je mnoZina véech kon-
figuraci systému H. Necht (p, u#v), (¢, urv) € x jsou dvé konfigurace, které budeme pro jednodu-
chost zapisovat bez zavorek v jediném fetézci jako pu#v, quzv, kde p,q € @, u,v,x € ¥*. H
provadi vygpocetni krok z pu#tv do quzv pomoci pravidla r: p,# — q x, kdyz occur(#,u) =n — 1,
symbolicky psédno pu#v = quav [r] v H nebo kréitce pu#v = quzv.

Standardnim zpusobem rozsifime = na =" (m-kroky vypocet), prom > 0, a ddle na tranzitivn{
uzévér =T (netrividln{ vypocet) a tranzitivné-reflexivni uzdvér =* (vypocet).

Jazyk derivovany systémem H, L(H), definujeme jako

LH) ={w | s# =" quw, € Q,w € (X —{#})"}.

Pozndmka 4.1. Podivédme-li se blize na tvar pravidla v CF#RS (r: p,# — q x), zjistime, ze
symbol hranice (#) se v ném na levé strané vyskytuje vzdy, a nemd tudiz informaéni hodnotu.
V pripadé kontextového tvaru pravidel je nutné uvadéni na levé strané retézec k prepsani. Pro za-
chovani jednotného tvaru je pfepisovand hranice uvadéna i na levé strané pravidel bezkontextovych
a pravé-linedrnich (viz sekce 4.1.3) #-pfepisujicich systému.

Definice 4.2. Pro #-prepisujici systém definujme kone¢ny index na zakladé definice 3.2 pro obecny
prepisujici systém, kde polozme N = {#}, T = ¥ —{#} a typ piepisujiciho systému je samoziejmeé
#-prepisujici systém, tj. X = CF#RS.

Jinymi slovy, je-li k kladné celé ¢islo, pak #-pfepisujici systém H je indexu k, jestlize pro
kazdou konfiguraci © € x plati, ze s# =* qy = x implikuje occur(#,y) < k. Poznamenejme, ze
H indexu k nemuze dospét do konfigurace, kterd by obsahovala vice jak k hranic (#), ¢imz se
#-prepisujici systém indexu k lisi napiiklad od programovanych gramatik kone¢ného indexu, které
mohou derivovat i fetézce obsahujici vice jak k netermindlu (z téchto vétnych forem pak jiz ale
nelze vygenerovat vétu jazyka s indexem k).

Necht Li(CF#RS) oznatuje tifidu jazyku definovanych bezkontextovymi #-pfepisujicimi
systémy indexu k a Ly (P) tfidu jazyka definovanych programovanymi gramatikami indexu & (podle
definice 3.2).
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Definice 4.3. Pravidlo #-prepisujictho systému nazveme vymazévajici (erasing rule), jestlize jeho
pravé strana obsahuje cilovy stav a prazdny fetézec. Napiiklad po# — q €.

Piiklad 4.1. Mé&jme bezkontextovy #-prepisujici systém H = ({s,p,q, f},{a,b,c,#},s, R), kde
R obsahuje pravidla:

L: s —p ##
2: pi#t — q a#d
3: qa# — p H#c
4: pi#t — f ab
5 f#— fc

L(H) = {a"b"c" | n > 1}, kdy Ind(H) = 2; tedy #-piepisujici systém je indexu 2.
Nésleduje pifklad generovani Fetézce aaabbbece: s# = p## [1] = qa#b# 2] =
paftb#tc [3] = qaa#bb#c [2] = paa#tbb#ce [3] = faaabbb#ce [4] = faaabbbceee [5].

Piiklad 4.2. Méjme bezkontextovou gramatiku G = ({S},{a,b,a’,0’'}, S, P), kde P obsahuje
pravidla:

1. §—= 588
2. 8—e¢

3. S —aSd
4. S — bSV

L(G) = D, tzv. Dyckuv jazyk pro dva druhy zévorek a plati, ze L(G) € CF — L;,(CF#RS) (viz
(12)).

Z piikladu 4.1 navic L(H) € L7;,(CF#RS)—CF, tj. L(H) ¢ CF, takze tfida bezkontextovych
jazyku a tifida definovand #-prepisujicimi systémy s koneé¢nym indexem jsou neporovnatelné.
guraci na kone¢ny index (viz definice 3.2). Jiz nynf lze piedeslat, ze na zékladé kone¢ného indexu
budou tyto systémy tvorit nekoneénou hierarchii jazyku, coz je matematicky velmi zajimava vlast-
nost, kterd silné vypovidd o schopnostech ruznych konkrétnich instanci piepisujiciho systému.
Pii podrobnéjsim pohledu je zde také tizky vztah ke slozitosti (jak prostorové, tak casové), a to
predevsim z nové predstaveného pohledu dynamické slozitosti.

4.1.3 Zalozené na praveé-linearnich pravidlech

Jedna z nejpiimocarejsich modifikaci kazdého pfepisujiciho systému je zména povoleného tvaru
jadra prepisovacich pravidel, podobné jako to vuci bezkontextovym gramatikam délaji ostatni
gramatiky Chomského hierarchie.

Jako specidlni piipad #-prepisujicich systému nyni zavedeme a budeme studovat pravé-linedrni
variantu #-prepisujicich systému. Jak jiz naznacuje nazev systému, jadro piepisovacich pravidel
bude zalozeno na pravidlech pravé-linedrnich gramatik (viz definice 2.15).

Pravé-linedrn{ pravidla maji tu vlastnost, ze nikdy nezvysuji pocet proménnych (v naSem
pifpadé hranic) v konfiguraci, tj. pro libovolné pravidlo r plati, ze occur(#,rhs(r)) < 1. Proto
je nutné rozdéleni provést hned prostiednictvim definovani pocatecéni konfigurace tvaru s#", kde
s je pocatecni stav systému a n je libovolné kladné celé ¢islo. Pocet hranic pak muze v prubéhu
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vypoctu jiz pouze klesat pii aplikaci pravidel tvaru p# — ¢ «, kde a € (X — {#})*, a tim se
priblizovat k vysledné vété jazyka.

Tyto systémy budou tvofit v =zdvislosti na konstanté m nekoneénou hierarchii defino-
vanou napifklad n-pravé-linedrnimi jednoduchymi maticovymi gramatikami (viz sekce 5.1.1).
Prostfednictvim dalsich vysledku bude také nastinén vztah k tfidé pravé-linedrnich jazyku.

Definice 4.4. Nechf H = (Q, Y, s, R) je bezkontextovy #-piepisujici systém, n € N a navic relace
R splnuje

RCQxNx{#}xQx((E—-{#H)"{#}U(E—{#})"),
pak H nazyvejme n-pravé linedrni #-prepisujici systém (n-right-linear #-rewriting system,
zkracené n-RLIN#RS).

Pravidlo (p,i,#,¢,z) € R,kdei e N, i <n,p,g€ Q ax € {a#}Ua, a € (X —{#})*. Pravidlo
vétsinou budeme zapisovat v prehlednéjsi formé jako r: p # — ¢ x, kde r je jeho unikatni naveésti,
které muze byt pripadné vynechéno.

Pojmy konfigurace, vypocetni krok, m-kroky vypocet (m > 0), netrividlni vypocet a vypocet
jsou definovény analogicky jako u bezkontextového #-pfepisujiciho systému (viz definice 4.1).
Vyjimku tvori pocateéni konfigurace o, kterd je definovana jako o = s#".

Jazyk generovany n-RLIN#RS H, L(H), je definovan jako

L(H) ={w | s#" =" qu, ¢ € Q,w € (X — {#})*}.

Necht n je celé kladné éislo a o je pocatecéni konfigurace n-pravé linearniho #-piepisujiciho
systému H. H je inderu n, pokud kazda konfigurace x = qy spliuje podminku, ze 0 =* qy imp-
likuje occur(#,y) < n. VSimnéme si, Zze H indexu n nemuze nikdy vygenerovat fetézec obsahujici
vice jak n hranic (#), takze n-RLIN#RS H je vzdy indexu nejvyse n.

Necht n € N. L(n-RLIN#RS) oznacuje tifidu jazyki definovanou n-pravé-linedrnimi #-
prepisujicimi systémy.

Definice 4.5. Vypocetn{ krok nazveme #-vymazavajici (#-erasing), je-li v tomto kroku prepséna
# na fetézec terminalu nebo prazdny fetézec.

Necht d je n-kroky vypocet v H, pro libovolné n > 0. Pomoci d;, resp. ;d; budeme znagit
-ty vypocetni krok v posloupnosti kroku d, resp. -ty vypocetni krok prepisujici zleva t-tou #. t
nazyvame stupen kroku d;. Vypocet d oznacujeme za uspésny, pokud d popisuje vypocet z pocatecni
konfigurace do koncové konfigurace (¢, w), kde w € (X — {#})*.

Priklad 4.3. 3-RLIN#RS H> = ({s,p,q,7,t},{a,b,c,#}, s, R2), kde Ry obsahuje pravidla

1t si# — p a#t
2: pott — q b#
3 qstf — s cfF
4: s1# —ra
5 r#t—tb
6: t1# —tc

Napiiklad Hs provadi vypocet aabbce nasledovné: s#H## = pa#H## [1] = qa#b## 2] =
sa#btc# [3] = raabdc# [4] = taabbe# [5] = taabbee [6].
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Je zrejmé, ze H z prikladu 4.1 je indexu 2 a Hs v tomto pitkladu je indexu 3. Oba systémy ale
popisujf tentyz jazyk L(H) = L(H3) = {a"™b"c" | n > 1}.

Predstavili jsme n-pravé-linedrni #-prepisujici systém, ktery wvznikl pfirozenou modi-
fikaci bezkontextového #-piepisujictho systému. Ttidy jazyku charakterizované touto variantou
prepisujiciho systému tvoif nekoneéné hierarchie tiid jazyku v zavislosti na po¢tu hranic v poc¢atecni
konfiguraci. Dukaz nekonecné hierarchie vyuzije m-paralelni n-pravé-linearni jednoduché maticové
gramatiky, které budou jesté dale zjednoduSeny na n-pravé-linearni jednoduché maticové gra-
matiky.

Dalsi podstatny vysledek se bude vztahovat k tfidé regularnich jazyku. Pokud totiz n-praveé-
linedrni #-prepisujici systém omezime jistou obecnou podminkou na cyklické piepisovani hranic,
ziskdme omezeni, které bude degradovat vyjadiovaci silu pravé na turoven reguldrnich jazyku.
Vyuziti véty 5.8 bude demonstrovano i na odvozeni jednodussich zavéru, které by bylo nutno
jinak dokazovat zdlouhavéjsim zpusobem.

Oba zékladni vysledky tykajici se n-pravé-linedrnich #-pfepisujicich systému jsou uvedeny
v sekei 5.1.1 ve vétach 5.7 a 5.8.

4.1.4 Zalozené na zobecnénych pravidlech

Predchozi dvé podsekce predstavily #-prepisujici systémy zalozené na bezkontextovych a praveé-
linearnich pravidlech, ktera vzdy béhem jednoho vypocetniho kroku prepisuji jediny vyskyt hranice.
Samoziejmeé lze tyto systémy déale zobecnit tak, ze béhem vypocetniho kroku budou pfepisovat cely
fetézec obsahujici alespon jednu hranici. Jak se pak zméni vyjadiovaci sila takto generalizovaného
#-prepisujiciho systému?

V této sekci budeme diskutovat zobecnénou verzi #-prepisujicich systému, které obsahuji kon-
textovd pravidla. Prezentované vysledky nas presvédéi, ze timto zobecnénim v piipadé omezeni
na konecny index neziskame mocnéjsi formdlni model. Ziskame tak pouze dalsi charakterizaci pro
dobie znamou nekonecnou hierarchii, jez je tvofena programovanymi gramatikami konec¢ného in-
dexu.

Puvodni verze #-prepisujiciho systému je zalozena na pravidlech tvaru p;# — ¢ ~, kde p,
q jsou stavy, i je kladné celé ¢islo a v je Fetézec nad tplnou abecedou. Pomoci tohoto pravidla
systém prepisuje i-tou # Tetézcem - a zaroven meéni aktualni stav z p na ¢. Nyni diskutujme
zobecnénou verzi #-pfepisujiciho systému, ktery bude pouzivat pravidla tvaru p;a#8 — q a0,
kde a a 3 jsou fetézce a nazyvame je levy a pravy kontext; ostatni symboly maji stejny vyznam
jako ve vychozim typu systému. Toto zobecnéné pravidlo je mozno aplikovat na hranici, pokud se
tato hranice vyskytuje uprostied a-3 kontextu; v ostatnich aspektech se zobecnéné #-piepisujici
systémy od bezkontextovych nelisi.

Definice 4.6. Zobecnény #-prepisujici systém (generalized #-rewriting system, zkracené G#RS)

je ctverice H = (Q, %, s, R), kde @, ¥ a s maji naprosto stejny vyznam jako u bezkontextového
#-prepisujiciho systému a konecné relace R spliiuje

RCQxNxI{#IX* x Q x X%

Pravidla jsou vétSinou psana ve tvaru r: p,a#08 — q ay8 € R, kde r je unikatni navésti, ¢ € N,
q,p€QaapyeX* kde a a [ jsou levy a pravy kontext pravidla r.

Konfigurace zobecnéného systému H je dvojice z (@ x ¥*. Vypocetni krok je definovan trochu

slozitéji nez u CF#RS. Necht pua# v, quayBv jsou dvé konfigurace, p,q € Q, u,v, o, 3,7 € T*,
i € N a occur(#,ua) = i — 1. Pak H provadi vgpocetni krok z pua#fv do quayfv pouzitim
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pravidla r: p,a#8 — q ay0; symbolicky piseme pua#fBv = quayfv [r] v H. Pokud chceme
explicitné vyjadfit pouze pozici hranice, kterda byla ve vypocetnim kroku pfepsdna, piseme
pua#pu ;= quayfv v H.

Analogicky jako u bezkontextového #-prepisujiciho systému rozsiiime vypocetni krok na m-
kroky vypocet (m > 0), netrividln{ vypocet a vypocet (viz definice 4.1).

Jazyk generovany G#RS H je definovan totozné jako u CF#RS.

Poznamenejme, ze zvlastni piipad G#RS, kdy kazdé pravidlo r: p,a#83 — q ay5 € R spliiuje
podminku, ze o = 8 = ¢, pak je H bezkontextovy #-prepisujici systém (CF#RS).

Necht k je kladné celé &fslo. H je indexu k, pokud pro kazdou konfiguraci = = qy systému H
plati, ze s# =* qy implikuje occur(#,y) < k (tedy analogicky k definici 3.2).

Definice 4.7. Pro G#RS H, maxy,(H) a maxg(H) oznacuj{ maximdlni délku levé a pravé strany
pravidel. Pfesné&ji, necht H = (Q, X, s, R) je G#RS, pak maxy,(H) = max({|a| | p;a — ¢ 3 € R})
amaxgp(H) =max({|8| | pia — ¢ B € R}).

Necht k je kladné celé éislo. Li,(G#RS) resp. L(G#RS) oznacuji tifdu jazykt generovanych
zobecnénymi #-piepisujicimi systémy koneéného indexu k resp. bez omezeni na koneény index.

Priklad 4.4. G#RS Hs = ({s,p,q},{a,b,c,#}, s, R3), kde R3 obsahuje pravidla
11 s1# — s aft#
2: soa#H — p aFtbHc
3: pra# — q aadf

q 2b#c — p bb#cc

p1a# —pa

p1b#c — p be

Napiiklad, Hs provadi generovdni aabbcc nédsledovné: s# = sa## [1] = pa#bi#c [2] =
qaa#b#c [3] = paa#tbbtce [4] = paabb#tce [5] = paabbee [6].

Detailnéji se podivejme napiiklad na druhé pravidlo a jeho aplikaci v tomto vypoctu. Pro
pravidlo sqa## — p a#b#c jsou dva ruzné zpusoby jak volime levy a pravy kontext prepisované
hranice. Na levé strané pravidla jsou dvé hranice a to, kterou hranici bude mozné prepsat zavisi
na vychozi konfiguraci, protoze pravidlo diktuje prepis pravé druhé hranice zleva. V piikladu je
tedy bréan jako levy kontext @ = a# a pravy kontext g = e.

Pokud si vSak vezmeme jiny piiklad vypocetniho kroku v jiném zobecnéném systému, mohou
byt kontexty jiné. Napiiklad sa#a## = paFa#b#Hc# [sqa## — p aFtb#cl, kdy je levy kontext
a = a a pravy 0 = #.

Je ztejmé, ze H v piikladu 4.1 a Hj3 z tohoto piikladu jsou oba indexu 2 a oba systémy popisuji
tentyz jazyk L(H,) = L(H3) = {a™b™c" | n > 1}, ktery pati{ do rozdilu L(CF#RS) — CF, a tedy
neni bezkontextovy.

Hlavnim vysledkem pro zobecnéné #-ptepisujici systémy je fakt, ze pod omezenim na koneény
index se vyjadiovaci sila oproti bezkontextovym systémum nezméni, takze ziskdme pouze alterna-
tivni charakterizaci nam jiz dobfe zndmé nekoneéné hierarchie jazyka generované programovanymi
gramatikami koneéného indexu (viz [34] a véty 3.1.2i, 3.1.7 v [12]).

Tento vysledek je zajimavy predevsim v porovnani s obdobnym zobecnénim v piipadé gramatik
Chomského hierarchie (viz véta 2.2), kde kontextové gramatiky maji mnohem vétsi silu nez bézné
bezkontextové gramatiky.
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4.1.5 Dalsi varianty #-prepisujicich systému

V ramci dizerta¢ni préce bylo studovano také nékolik dalsich variant #-piepisujicich systému.
Vétsina vysledku k témto modifikacim je v soucasné dobé rozpracovana nebo ve fazi hypotéz.
Teémto vysledkim a hypotézdm se budeme ¢asteéné vénovat také v kapitolach 6 a 7.

Méjme bezkontextovy #-prepisujici systém H = (Q, X, s, R). Néekteré modifikace predstavenych
systému definujme nédsledovné:

1. H je deterministicky #-prepisujici systém, jestlize pro kazdé pravidlo p € Q) a pro kazdé
celé kladné ¢islo ¢ plati, ze p;# je leva strana nejvySe jednoho pravidla v H. Determinismus
#-prepisujicich systému Ize smysluplné definovat i nékolika dalsimi zpusoby, které vsak maji
odlisné vlastnosti, a blize se jimi budeme zabyvat v kapitole 6.2.1;

2. Necht «, 3 € x jsou konfigurace. Jestlize o = 8 v H, pak H piimo redukuje 3 na «, pro
odliseni znaceno B+ «, a H nazyvame redukujici #-prepisujici systém.

3. H pracuje paralelnim zpisobem, pokud simultdnné (nardz) prepisuje vSechny hranice
v aktualni vétné formé béhem jediného vypocetniho kroku.

Po jisté upravé lze varianty prizpusobit i na n-pravé-linedrni a zobecnéné #-ptepisujici systémy.
Nyni kratce okomentujme nékteré predstavené varianty.

Redukujici varianta

Misto dosavadniho piistupu generovani véty shora doli se inspirujme syntaktickymi analyzatory,
které umi pracovat i smérem zdola nahoru, a od generovani prejdéme k redukovani.

Necht H = (Q,X, s, R) je #-ptepisujici systém. H budeme nazyvat redukujici #-prepisujici
systém (accepting #-rewriting system), pokud redukuje dany jazyk pomoci posloupnosti redukef
(misto vypocetnich generativnich kroku). H provadi redukénd krok z quazv do pu#v podle pravidla
r: pu# — q x, symbolicky zapsdno quzv b pu#v [r] v H. Necht +* znaé¢f reflexivné-tranzitivn{
uzaver k.

Jazyk definovany redukugjicim systémem H, .L(H), je definovén jako

rL(H) ={w [ quwF" s#,q € Quw e (X —{#})"}.

Uvazujme H = ({s,p,q, [}, {a,b,c,#},s, R) z prikladu 4.1, pak redukujici varianta systému
provadi piepis fetézce aaabbbcee nédsledovné: faaabbbeee b faaabbb#ce [5] b paa#bb#ccld] +
qaaFtbbtc [3]) F paFtbitc (2] F qa#b# 3] F p## [2] F s# [1].

Paralelni varianta

Paralelni #-prepisujici systém je pétice H = (Q, X, s, P, R), kde @Q,X a s jsou definovany stejnym
zpusobem jako u CF#RS, P C N x X* je konec¢nd relace obsahujici polozky nazyvané jddra
pravidel, kterd budeme zapisovat ve formé ,# s— x, n € N, x € ¥* (levou a pravou stranu pravidla
oddélujeme sipkou s levym dolnim indexem ,,s%), a R C Q x 2F x @ je koneén4 relace s podminkou,
7e pro kazdé pravidlo (p, F,q) € R, p,q € Q, F € 27 plati, Ze pro kazdé dvé jadra pravidel ¢,d € F,
C: i#s_)l‘ca d: j#s_>xd je { 7é ]

Pravidlo t = (pg,{r1,.--,"m},q) € R, m > 1, je aplikovatelné na konfiguraci pz, p € Q, x € ¥*,
kdyz a jen kdyz p = py, occur(#,x) > ij, pro véechna 1 < j <m, kde r;: ; # s— y;.
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Typ systému Zkratka Tvar pravidel

n-pravé linearn{ n-RL#RS QxNx{#} xQ x (Z—{#})*{#,¢})
Bezkontextové (zakladn{) | #RS nebo CF#RS QX Nx{#} xQxX*
Kontextové (zobecnéné) G#RS QX NxI*{#}X* x Q x X*

Tabulka 4.1: #-pfepisujici systémy - pirehled

H provadi vypocetni krok z pu do qu pouzitim pravidla ¢ = (p,{r1,...,7m},q), symbolicky
pu,=qu [t] v H, pokud je ¢ aplikovatelné na pu a jadra pravidel rq, ..., 7, jsou aplikovdna na u a
stav p je zménén na novy stav q.

Uvazujme paralelni #-prepisujici systém indexu k jako pfimou analogii k CF#RS indexu
k. Popis aplikovatelnosti pravidla pak musi byt rozsifen o podminku, ze occur(#,z) — m +

5~ occur(#, ) < k.
=1

Necht ,=* zna¢i tranzitivné-reflexivni uzéveér relace ,=. Jazyk generovany paralelnim #-
prepisujicim systémem H, ,L(H), je definovédn jako

pL(H) ={w | s#p="qw, ¢ € Q,w € (X —{#})"}.

Timto jsme stru¢né popsali i nékteré dalsi modifikace #-pfepisujicich systému, které budou
studovdny predevsim v budoucnu (viz kapitola 7).
Tabulka 4.1 slouzi pro shrnuti riznych definovanych #-prepisujicich systémi.

4.2 Hluboké zasobnikové automaty

Teprve nedavno se zacaly studovat dudlni modely k fizenym gramatikdm, které souhrnné nazvéme
Tizené automaty (napt. [28, 23, 52]). Jednim z dalsich reprezentanti, ktery lze také oznacit jako
zobecnény klasicky zasobnikovy automat, je nasledujici novy forméalni model teorie automatu, jenz
byl neddvno zaveden profesorem Medunou v [50].

I v nésledujicim pfepisujicim systému najdeme princip kombinovani automatu s gramatikami.
Klasicky zasobnikovy automat pracuje vzdy pouze s vrcholem zésobniki (viz definice 2.17), kdezto
gramatika provadi pfepisy obecné ve kterékoliv ¢asti vétné formy. Nyni se inspirujme gramatikami
a studujme modifikovany zasobnikovy automat, ktery umoznuje pracovat i se symboly hloubéji na
zasobniku. Abychom vsak tplné ,nezahodili* zékladni princip zdsobnikové struktury, jez je opti-
malizovand pouze na préci s vrcholem zdsobniku (operace odebran{ z vrcholu a vlozeni na vrchol),
budeme uvazovat manipulaci pouze se symboly do jisté omezené maximdlni hloubky (napf. pouze
prvnimi dvéma aktivnimi symboly od vrcholu smérem ke dnu zdsobniku). Vse ostatni ponechejme
stejné jako u klasického zdsobnikového automatu.

Definice 4.8. Hluboky zdsobnikovy automat (Deep Pushdown Automaton, zkrdcené DTDP) je
sedmice M = (Q,T,T,R,s,S, F), kde @ je konecnd mnozina stavi, T je vstupni abeceda, T' je
zasobnikovd abeceda, N oznacuje mnozinu vsech kladnych celych ¢éisel, N, Q a I' jsou po dvojicich
disjunktni, T C T', # € ' — T a znaku # fikdme dno zdsobniku, R C (Nx @ x (I' — (T U
[#1) % @ x (T = (#DH U x Q x {#} x @ x (I — {#1){#}) je konetn relace, s € Q je
pocdateénd stav, S € T je pocdteénd zdsobnikovy symbol a F' C @ je mnozina koncovijch stavi.

Misto pétice (m,q, A,p,v) € R pouzivdme notaci mgA — pv € R, mgA — pv nazyvdme
pravidlem a R je pak mnoZina pravidel automatu M.
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Definice 4.9. Konfigurace automatu M (viz definice 4.8) je trojice z Q x T* x (I' — {#})*{#}.
Necht x oznacuje mnozinu vSech moznych konfiguraci automatu M a necht z,y € x jsou dvé
konfigurace. M provadi porovndni (pop) pti prechodu od konfigurace = ke konfiguraci y, zapisujeme
jako z ,= vy, jestlize x = (¢, az,au), y = (q,2,u), kde a € T, z € T*, u € I'*, ¢ € Q. M expanduje
(expand) svuj zésobnik z konfigurace z na y pomoci pravidla r: mgA — pv € R, zapisujme
x =y [r], kdyz z = (q,w,udz), y = (p,w,uvz), kde Ac T — T, u,v,z2 €T*, ¢,peQ,weT*a
occur(I' = T,u) = m — 1.

Pro M provadéjici piechod = .= y podle pravidla mgA — pv, piSeme x .= y [mgA — pv].
Rikdme, ze mgA — pv je pravidlo hloubky m a © .= y [mgA — pv] je expanze hloubky m. M
provadi prechod z konfigurace x do y, zna¢me x = y, kdyz M bud z .= y, a nebo z ,= y. Je-li
n € N minimélni kladné celé ¢islo takové, ze kazdé pravidlo automatu M m& hloubku n nebo nizsi,
fikame, ze M je hloubky n a piseme , M.

Standardnim zpisobem rozsifime ,=, .= a = na ,=",.=" a =", pro m > 0 a dale definu-
jeme =1, =% =1 = =T a =%

Necht M je hloubky n, pro néjaké n € N. Jazyk prijimany automatem ,M definujeme jako
L(,M), kde L(, M) = {w € T*| (s,w, S#) =* (f,e,#) v .M a f € F}.

Pro vsechna k > 1 definujme t¥idy jazyku L(DTDP) = {L(; M) | ;M je hluboky zdsobnikovy
automat, 1 <7 < k}.

Podivejme se na vztah mezi n-limitovanosti u gramatik a hloubkou n u DTDP. Pokud budeme
zapisovat komponentu konfigurace pro reprezentaci obsahu zasobniku jako fetézec zleva do-
prepisovani v této komponenté s vétnou komponentou v gramatikach. P#i omezovani gramatik
na n-limitovanost jsme omezovali, kolik neterminalu zleva muzeme v libovolném kroku pirepsat,
ale neurcovali jsme piesné kolikaty. U DTDP je omezeni maximalni hloubky n piesné korelujici
s omezovanim prace gramatik pomoci n-limitovanosti. Navic také urcujeme kolikata proménnd od
vrcholu zésobniku bude piepsana (expandovana). Opét jsme tedy demonstrovali izkou provézanost
svéta automatu a gramatik.

Priklad 4.5. Méjme hluboky zdsobnikovy automat oM = ({s,q,p, f}, {a,b,c}, {4, B,S,
#,a,b,¢c}, R, s, 5, {f}) s pravidly
R={ 1sS — ¢AB,
1gA — paAb,
1gA — pab,
2pB — ¢Bc,
2pB — fc }.
Nésleduje kratky piiklad pfijeti fetézce aabbee timto automatem:

(s,aabbce, S#) .= (q,aabbcc, ABH#) [1sS — ¢AB]

s e, cc#) 2pB — f
fie,c#)
fa g, #)

e=
p=
p=

(
= (p,aabbcc,aAbB#) [1qA — paAb]
»= (p,abbcc, AbB#)
= (g,abbecc, AbBc#)  [2pB — ¢B(]
= (p,abbcc,abbBc#)  [1gA — pab]
»= (p,bbcc, bbBc#)
»= (p,bcc, bBe#)
»= (p,cc, Be#)

(

(

(
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Ptedchozi posloupnost piechodu od pocatecni ke koncové konfiguraci zapiSeme strucéné
jako (s,aabbec, S#) =* (f,e,#) a prohldsime Fetézec aabbcc za Uspésné prijaty hlubokym
zésobnikovym automatem M. Vsimnéme si, ze L(eM) = {a"b"c"|n > 1} € L(DTDP), kde
L(sM) € CS — CF.

Pozorovani 4.1. Podobné jako u #-pirepisujicich systému i u hlubokych zdsobnikovych automatu
je omezovani definovdno implicitné tvarem pravidel a pozadavkem na kone¢nost mnoziny pravidel.
Vzdy tak pro DTDP M existuje néjaké k > 1, pro které plati, ze k = max({m| mqgA — pv € Ry }).

Tento novy zobecnény automat byl poprvé ustné prezentovan a diskutovan na konferenci
WEM’06 (prispévek [33]), kde byla nastinéna myslenka dukazu néasledujicich vysledku (véta 4.1),
jez byly rigorézné dokézdny v [50], a téz nékolik zajimavych modifikaci uréenych pro dalsi zkouman{
tohoto formalniho modelu.

Na tomto misté je vhodné zduraznit, ze autor tohoto textu nepracoval piimo na vytvotreni
hlubokého zasobnikového automatu (viz [50]), ale spolupracoval az na nékterych jeho modifikacich.

Nésledujici véta 4.1 je pevzata z [50] kvili ucelenosti vykladu.

Véta 4.1 ([50]). Pro kazdé celé éislo k > 1 plati, ze , L(DTDP) = ,L(ST) a xL(DTDP) C
1 L(DTDP).

Ditkaz véty 4.1. Konstrukéni i rigorézni ¢dst dukazu najdeme taktéz v [50]. Dikaz je veden
se silnym vyuzitim analogie mezi omezenim piepisovani v DTDP na hloubku n a mezi omezenim
prepisovani n-limitovanosti ve stavové gramatice. Je v ném demonstrovana ekvivalence téchto dvou
modelu a z toho plynouci nekonecnd hierarchie jazyku, kterou dokédzal Kasai pro n-limitované
stavové gramatiky ([21]).

V ¢lanku [50] byly také nastinény oteviené problémy a otdzky ohledné determinismu a povoleni
vymazavajicich pravidel.

4.2.1 Deterministické hluboké zasobnikové automaty

Pfirozenou a matematicky elegantné zapsatelnou modifikaci hlubokého zasobnikového automatu je
definice determinismu vzhledem k hloubce expanzi. To znamend, ze pokud se rozhodneme pro ex-
panzi v konkrétni hloubce ¢, budeme mit nejvyse jedinou moznost, jaké pravidlo v aktudlnim
stavu vybrat. Tudiz v mnoziné pravidel nepovolujeme naptiklad soucasnou existenci pravidla
r1: 1pA — qr a pravidla ro: 2pC — oy.

Definice 4.10. M je deterministicky hluboky zdsobnikovy automat vzhledem k hloubce expanzi,
plati-li pro kazdé q € Q, card({m | mgA - pv € R, Ae T —T,v e I'", p € Q}) < 1, protoze
ze stejného stavu maji vSechny mozné expanze automatu M stejnou hloubku. Déle fekneme, ze
hluboky zasobnikovy automat je silné deterministicky, pokud pro kazdé pravidlo mgA — pv € R
plati, ze card({mgA — ow € R| o € Q, w € T"} — {mgA — pv}) = 0.

Poznamenejme, ze M z piikladu 4.5 je deterministicky vaéi hloubce expanzi, ale neni silné
deterministicky.

4.2.2 Redukujici hluboké zasobnikové automaty

Déle studovana varianta hlubokého zasobnikového automatu modifikuje zdkladni zpiisob jeho
chovéni. Hluboky zdsobnikovy automat popsany v [33] a [50] byl zaloZzen na principu hluboce
pracujiciho analyzéatoru shora-dolu. Prirozenou modifikaci je tedy zavedeni pfistupu zdola-nahoru
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do konceptu hlubokého zasobnikového automatu. Takto zmodifikovany automat pak nazveme
redukujici hluboky zdsobnikovy automat (viz [35, 36]). Zajimavosti tohoto konceptu bude také
studium obou sméru zpracovani vstupni véty, tedy jak klasicky smér zleva doprava, tak predevsim
zprava doleva.

V ramci vysledku pak ziskdme dalsi nekoneénou hierarchii tfid jazyku zalozenou na tom, jak
hluboko v zasobniku umoznime provadéni redukci.

Motivace a princip

V teorii formélnich jazyku lze zachytit jiz nékolik pfipadu zobectiovéni zdsobnikovych automatu
plné forméalni nebo pro praxi uc¢elové upravené, umoznuji pracovat nejen s vrcholem zasobniku, ale
také se symboly hloubgji na zasobniku.

Z pohledu klasickych zdsobnikovych automatu ziskdme jak v pfistupu shora-dolu, tak v pfipadé
uziti metody zdola-nahoru obecné ekvivalentni modely. Pokud se vSak omezime pouze na deter-
ministické bezkontextové gramatiky, konkrétné LL(k) gramatiky pro piipad prace shora-dolu a
LR (k) pro zdola-nahoru, zminénd ekvivalence jiz neplat{ a druhy model je silngjsi, a tudiz pro
praxi cennéjsi.

Jednou z hlavnich motivaci studia redukujicich hlubokych zasobnikovych automatu je otazka,
jak tento vztah obou piistupu (shora-doli a zdola-nahoru) ovlivni hloubka, ve které dané operace
povolime provadét?

Uvazujme klasickou simulaci bezkontextové gramatiky pomoci klasického zasobnikového au-
tomatu, ktery pracuje jako obecny analyzator zdola-nahoru (viz [48]). Béhem kazdého kroku
analyzdtor bud ptesune symbol vstupni pdsky na zdsobnik (shift), nebo redukuje ¢dst obsahu
zdsobniku na jediny zdsobnikovy symbol (reduction). Kterd z akei se provede, zdvisi na symbolu na
vrcholu zasobniku, aktudlnim symbolu na vstupni pasce a samoziejmé na aktudlnim stavu. Oper-
ace presun odejme symbol ze vstupu (z pozice ¢teci hlavy) a vlozi jej na vrchol zdsobniku a nakonec
o jeden symbol posune ukazatel ¢teci hlavy na vstupni pasce. Druhou operaci je redukce podretézce
na vrcholu zasobniku, ktery je pfepsan podle odpovidajictho pravidla na jediny zasobnikovy sym-
bol, jenz nepatii mezi vstupni symboly. Proménné jsou tedy v tomto prepisujicim systému vSechny
symboly zasobnikové abecedy, protoze tvoii prepisovany, resp. redukovany podietézec.

Automat pak prijima vstupni fetézec x, pokud provede posloupnost kroku takovych, ze vedou ke
kompletnimu precteni = ze vstupni pasky, vyprazdnéni zasobniku a zaroven vstoupi do koncového
stavu. Poznamenejme, ze nékteré knihy nevyzaduji ispésné skonceni vypoctu v koncovém stavu
(napf. véta 5.1 v [64]).

Po inspiraci pfedchozimi odstavei predstavme zobecnéné verze analyzdtoru shora-doli (viz
hluboky zéasobnikovy automat v sekci 4.2) a zdola-nahoru (nyni definovany redukujic{ hluboky
zésobnikovy automat).

Zobecnény analyzator zdola-nahoru reprezentovany zasobnikovym automatem pracuje stejné
jako ten v zdkladni verzi (viz definice 2.17), aZ na to, ze:

a) Cte vstupni pasku zprava doleva (definujeme i modifikaci ¢touci zleva doprava) a

b) provadi redukce zdsobniku az v hloubce m, kde m je hloubka zdsobnikového symbolu, na
ktery byl podfetézec zasobniku redukovan.

Déle jej budeme nazyvat zprava-doleva redukujict hluboky zdsobnikovy automat (Right-to-Left
Reducing Deep Pushdown Automaton).

52



KAPITOLA 4. DEFINICE

Definice 4.11. Redukujici hluboky zdsobnikovy automat (zkrécené RDPDA) je Sestice, M =
(Q,T,T,R, 5,5, F), kde @Q je konetnd mnozina stavi, T je vstupni abeceda a I' je zdsobnikovd
abeceda, N, @ a I' jsou po dvojicich navzdjem disjunktni (pro definici N viz definice 2.1), T C T,
I' — T obsahuje specidlni symbol dno zdsobniku oznaceny #, R C (Q x I'" x Nx Q x (I' —=T)) je
kone¢na relace, s € @ je pocatecni stav, S € I' je pocatecni zasobnikovy symbol, F' C @) je mnozina
koncovych stavi. Misto (g,v, m,p, A) € R, piSeme qu - mpA € R a qu - mpA nazyvame pravidlo.
Podle toho také R oznacujeme jako mnozinu pravidel automatu M.

Konfigurace automatu M je trojice z Q xT™* x (I'—{#})*{#}, takze vrchol zdsobniku je nejlevéjsi
symbol tieti komponenty konfigurace. Necht y oznauje mnozinu viech konfiguraci automatu M.
Necht z,y € x jsou dvé konfigurace a p,q € @Q jsou dva stavy. M presouvd symbol svého vstupu
na zasobnik, tedy prepisuje konfiguraci z  na y jednim ze dvou zpusobu:

a) =y, kde z = (q,ua,z2), y = (¢,u,az), kde a € T, w € T*, z € I'*. M pak nazyvdme
konkrétnéji zprava-doleva redukujici (zkratka "RDPDA).

b) z=y, kde x = (¢q,au,2), y = (q,u,az), kde a € T, u € T*, z € T*. M pak nazyvame
konkrétnéji zleva-doprava redukugici (zkratka "RDPDA).

M redukuje obsah svého zasobniku, tedy méni konfiguraci z = na y, symbolicky z .=y, jestlize
x=(qw,uwwz)y = (p,w,uldz)aqut-mpA € R kdeweT*, Ac (T—-T—{#}),u,ze T, vel™"
a occur(I' — T)u) =m — 1.

Abychom vyjadrili, kdyz M provadi « .= y podle pravidla v F mpA, piseme z .= y [qu - mpA].
Také tikdme, ze qu - mpA je pravidlo hloubky m; podobné, x .=y [qv - mpA] je redukce hloubky
m. M provadi krok z z do y, symbolicky zapsdno jako x = y, jestlize M provede bud’ z ;=> ¥, nebo
T =Y.

Je-li n € N minimélni celé kladné ¢islo takové, ze kazdé pravidlo automatu M je hloubky n
nebo nizsi, fikdme, ze M je hloubky n, coz symbolicky zapisujeme jako , M.

Standardnim zpusobem rozsifme =, .= a = na =", .=" a =", pro libovolné m > 0; pak
na zdkladé ,=™, ,=™ a =™ definujme =T, =T, =T, =% =% =*

Necht M je hloubky n, pro néjaké n € N. Definujme jazyk piijimany automatem ,, M, L(, M),
jako L(n, M) ={w € T*| (s,w,#) =* (f,&,S#) v .M s f € F}.

Pro kazdé k > 1, xL(RDPDA), resp. :L("RDPDA) oznacuje t¥idu jazykii definovanych
zprava-doleva, resp. zleva-doprava redukujicimi hlubokymi zasobnikovymi automaty hloubky 4,
kde 1 <i < k.

Niésledujici pifklad demonstruje redukei véty automatem "RDPDA.

Piiklad 4.6. Méjme "RDPDA, M = ({s,p,q,t, f}, {a,b,c}, {a,b,c,A,C,S}, R, s, S, {f})
s mnozinou pravidel R:

1. sabF 1pA
2. pck 2qC

3. qaAb+ 1tA
4. tcC + 2qC

5. qAC F 1fS

oM provede pii na¢itani vstupu aabbee ve sméru zprava-doleva néasledujici posloupnost presunt
a redukci:
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(s, aabbee, #) s= (s, aabbe, c#) = (8, aabb, cc#) = (s, aab, beett) = (8, aa, bbec#)
= (s, a,abbec#) = (p,a, Abcc#) [1] = (q,a, AbcCH#) [2] = (q,€,aAbcCH#) = (t,e, AcCH#)
8] +=(q,6, AC#) [4] = (f,e,5#) [5].

Timto jsme ukdzali, ze aabbcc € L(sM). Viimnéme si také, ze L(eM) = {a"b"c"*| n < 1} a
poznamenejme, ze L(sM) € CS — CF.

4.3 Zasobnikovy automat s omezenym zasobnikem

V této sekci definujeme novy formdlni model modifikaci klasického zdsobnikového automatu (viz
definice 2.17)—zasobnikovy automat s omezenym obsahem zdsobniku. Obsah zdsobniku je ome-
zovan tzv. omezujicim jazykem. Tento obecny zpusob omezovani konfigurace prepisujiciho systému
se tedy vztahuje konkrétné na prvn{ komponentu konfigurace (viz definice 2.18). Béhem aplikace
pravidla v tomto modelu je provadéna kontrola, zda obsah zasobniku tvoii vétu omezujiciho jazyka.
V piipadé, ze by dokonceni aplikace tohoto pravidla ménilo obsah zasobniku tak, ze by netvofil
vétu omezujicitho jazyka, nelze pravidlo pouzit. Na klasifikaci omezujiciho jazyka v Chomského
hierarchii pak zavisi vyslednd mocnost omezovaného automatu.

Ve vysledcich ukézeme, ze pokud je tento omezujici jazyk regularni, model nepiekroci silu
bezkontextovych jazyku (véta 5.13). Déle je demonstrovano, ze jiz v pripadé linedrniho omezujiciho
jazyka ziskdvame vétsi vyjadrovaci silu (pitklad 4.7).

Definice 4.12. Zdsobnikovy automat s omezenym obsahem zdsobniku (Pushdown Automaton
with Restricted Pushdown-Content, zkrdcené RCPDA) je dvojice H = (M,E), kde M =
(Q,T,,R,s,S, F) je klasicky zdsobnikovy automat (viz definice 2.17) a = C I'* je tzv. omezujici
jazyk.

Definice konfigurace RCPDA H je totozna s klasickym zasobnikovym automatem, takze je tieba
pouze definovat piechodovou relaci (krok) a jazyk pfijimany timto novym piepisujicim systémem.

Definice 4.13. Nejprve definujme mnozinu vSech moznych obsaht zdsobniku automatu H =
(M,Z), M = (Q,T,T,R,s,S, F), pii pfijimani véty w jako K(H,w) = {v | w € T*, w € L(M),
posloupnost piechodu (5,s,w) =* (v,q,u) =* (yr,qr,€), u € suffixes(w), ¢ € Q, qr € F a
v, €T}

K(H,w) obsahuje viechny fetézce, které se vyskytly na zdsobniku béhem vsech moznych cest
pii pfijimani fetézce w automatem M.

Definice 4.14. Jazyk pfijimany zadsobnikovym automatem s omezenym obsahem zasobniku, H =
(M, =),
L(H) = {w | w e L(M), K(H,w)C =},

Tiidu jazyku pfijimanych RCPDA, kde fidici jazyk patii do t¥idy jazykia L£(X) budeme znagdit
L(RCPDA X).

Pozndmka 4.2. Podobné jako v piipadé definice kone¢ného indexu u #-ptepisujicich systému, i
zde je mozno provést definici L(H) volnéjsim zpusobem, ktery neomezuje viechny cesty k véte, ale
vyzaduje existenci alespon jedné, ktera spliiuje podminku omezovani obsahu zasobniku omezujicim
jazykem Z=. Slabs{ definice jazyka piijimaného RCPDA H = (M = (Q,T,T,R,s,S,F),=),
L(H) = {w]| existuje posloupnost pfechodu (S,s,w) = (v0,q90,%0) =nm (V1,q1,u1) =pm ..
=0 Yy Gn, un) = (&,qr,¢€) takovd, ze n > 0, v0,...,7 € E, qr € F, u; = suffix(w, |w| — 9)
pro véechna 1 < i < n}.

Piiklad 4.7. Méjme zdsobnikovy automat M = (Q, T, TU{#, A}, R, #,s,{f}), kde Q = {s,p, [},
T = {a,b, ¢} a mnozina pravidel R obsahuje pravidla:

54



KAPITOLA 4. DEFINICE

H#se — #cs
cse — ccs
csa — cas
asa — aas
ase — als
Ase — gq
aqgb — eq
cqe — eq
#qe — f.

Omezujici linedrni jazyk, L(G), zadany gramatikou G = (£,7,P,5), ¥ = NUT, kde N =
{8,X,Y}, T ={a,c,#, A} a mnozina pravidel P obsahuje:

© 0 NS e W=

S — #cX
S—#
S—e

S — #cYaA
X — cXa
X —cX
X —c¢

Y - cYa

© P N e T W

Y —e.

Je ztejmé, ze G je linearni gramatika, protoze kazdé jeji pravidlo obsahuje na pravé strané
nejvyse jeden netermindlni symbol, tedy L(G) € LIN. L(G) = {e} U{#c"a™| m,n >0, m < n}U
{#c"a"A| n > 1}.

Definujeme-li zdsobnikovy automat s omezenym obsahem zasobniku H = (M, L(G)), zjistime
po delsim studiu, ze L(H) = {a"b"c"| n > 1}.

Skutecné, 1. a 2. pravidlo z R nedeterministicky vygeneruji potiebny pocet symbolu c; 3. a 4.
pravidlo provadi ¢teni a pfesun symbolu a ze vstupu na zasobnik; 5. pravidlo nedeterministicky
rozhodne, Ze jsou precteny vSechny symboly a a provede vlozeni A na zasobnik. V tuto chvili se
dostavd do hry podjazyk {#c"a"A| n > 1} jazyka L(G), ktery obsahuje na konci symbol A, a
bude tak zajistén stejny pocet symbolu a i ¢ na zasobniku. Pak 6. pravidlo symbol A zase odstrant;
7. a 8. pravidlo precte ze vstupu symboly b a pak symboly ¢ a k tomu odstrani ze zasobniku vzdy
odpovidajici symbol a a pak c. Neni-li jiz co ¢ist a zdsobnik je (az na dno) prézdny, posledni
pravidlo prejde do koncového stavu f a zcela vymaze zasobnik.

Z praktického hlediska je automat opravdu néjak omezovan pouze v kroku pomoci patého
pravidla, kdy je vyzaddano splnéni podminky o stejném poctu a i c. V ostatnich krocich automatu
M se omezovéani realné neuplatiuje. To nas muze vést v praxi k takové modifikaci, kdy omezovani
budume aplikovat pouze na nékteré kroky vypoctu.

4.4 Shrnuti

Nyni si pouze tabulkové zopakujme nejpodstatnéjsi zavedené prepisujici systémy (viz tabulka 4.2).
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Nazev (anglicky) Zkratka Tiida jazyku
Right-Linear Grammars RLIN REG
Context-Free Grammars CF CF
Context-Sensitive Grammars CS CS
#-Rewriting Systems CF#RS L(CF#RS)
Generalized #-Rewriting Systems G#RS L(G#RS)
n-Right-Linear #-Rewriting Systems n-RLIN#RS | L(n-RLIN#RS)
Pushdown Automata with Restricted Pushdown-Content RCPDA L(RCPDA, X)
Deep Pushdown Automata DTDP L(DTDP)
Reducing Deep Pushdown Automata RDPDA L(RDPDA)
State Grammars ST L(ST)
Programmed Grammars PG L(P)
Random-context Grammars RC L(RC)

VVVVVV
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Kapitola 5

Vysledky

Tato kapitola popisuje a hlavné dokazuje vSechny nejdulezitéjsi vysledky vzniklé pii studiu ome-
zovani piepisujicich systému se zaméfenim na jejich nové typy. Vysledky lze rozdélit do dvou
sekef: (1) vyjadfovaci sila prepisujicich systémt, (2) nekonecné hierarchie t¥id jazyku zalozené na
omezovani prepisujicich systému.

Konvence 5.1. Vsechny origindln{ vysledky (véty a lemmata) této préce jsou dokdzdny
prostiednictvim konstrukénich dukazu. Konstrukéni dukazy by mély byt spravné jesté komple-
tovany rigoréznim indukénim dukazem, ktery by demonstroval spravnost konstrukce. Tyto dukazy
jsou v8ak v nékterych piipadech vypustény a v pripadé zajmu ponechany na laskavém Ctenafi.

5.1 Vyjadrovaci sila omezovanych prepisujicich systémi

Nyni si predstavime vyjadfovaci silu #-prepisujicich systému s ruznymi tvary pravidel s omezenim
konfiguraci na kone¢ny index. To znamend, ze pro négjaké k > 1 bude kazda konfigurace obsahovat
nejvyse k hranic.

5.1.1 Bezkontextové #-prepisujici systémy

Nyni demonstrujme, ze #-piepisujici systémy zalozené na bezkontextovych pravidlech kone¢ného
indexu charakterizuji prdvé dobie zndmou nekonetnou hierarchii jazyku, kterd je definovand
napfiiklad programovanymi gramatikami kone¢ného indexu (viz véty 3.1.2i a 3.1.7 v knize [12]).

7 sirsi perspektivy tento vysledek dokazuje, ze prepisujici systémy zalozené na kombinaci gra-
matik a automatt maji prirozeny vztah ke klasickym tématim a vysledkim z oblasti formalnich
jazyku, takze na né mohou poskytnout alternativni 1ihel pohledu.

Podobné jako vétsina dukazi ekvivalence dvou formélnich modelu provedeme demonstraci
obou sméru vzdjemné inkluze téchto tiid jazyku, které odpovidaji vyjadiovaci sile porovnavanych
modelu. Informatice nejblizsi zpusob je konstrukce algoritmu pro pievod mezi témito modely tak,
aby byl zachovéan stejny prijimany jazyk, resp. tfida jazyku.

Zakladni myslenka konstrukce mé pak puvod v alternativni verzi dukazu o rovnosti £ f;,, (RC) =
Lin(P) (viz [32]).

Lemma 5.1. Pro kaZdé k > 1, L;(P) C L, (CF#RS).

Konstrukéni diikaz lemmatu 5.1. Nechf & > 1 je kladné celé &islo. Necht G = (X, T, P, S)
je programovand gramatika indexu k, kde N = ¥ — T'. Vytvotime #-pfepisujici systém indexu k,
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H=(Q,TU{#},s,R),kde # ¢ T, s = (o), 0 je novy symbol, a R a @ jsou zkonstruovény podle
posloupnosti néasledujicich kroku:

1. Pro kazdé pravidlo |p: S — a,g(p)| € P, o € ¥*, piidejme (o)1# — ([p])# do R, kde ([p]) je
novy stav v @ a g(p) bude znacit mnozinu naslednych pravidel pravidla p.

2. Je-li A1A2...Aj...Ah S N*, h e {1,2,...,]€}, Lp Aj H.T()Bll'lBQI’Q...(Z?n_an.’fn, g(p)j € P,
je{1,2,...,h}tpron>0,zg, 2, €T*, B;e N,1<t<nan+h—1<k, pak

(a) pokud g(p) = @, tak <A1A2 . Aj—l[p]Aj+1 . Ah>, <A1A2 . Bl . Bn . Ah> jSOll nové
stavy v Q a pravidlo <A1A2 e Aj_l[p]Aj+1 . Ah,>j# e <A1 A2 e Bl . Bn PN Ah>
ToHT1 ... Tp_1#x, pridejme do R;

(b) pro kazdé q € g(p), ¢: Da—a, oo € ¥* ptidejme nové stavy (A1 As... Aj_1[p] Aj41... Ap) a
(D1Dy...Dg-1[q]|Dg+1 ... Dpin-1) do @ a do R pFidejme nésledujici pravidlo:
<A1A2 e Aj—l[p}Aj—&-l . Ah>j# - <D1D2 PN Dd—l[q}Dd-&-l PN Dn+h—1> 1‘0#1‘1 e Lp, kde
az na Dd = [q] platl’ A1 ---Aj—lBl ...BnAj+1 Ah = D1 ~--Dh+n—17 Bl Bn =
Dj...Djin_1, pronéjaké de {1,2,...,n+h—1}.

Hlavni myslenka dikazu lemmatu 5.1. H simuluje derivaci programované gramatiky G. In-
formace nutné pro simulaci jsou zaznamenany uvniti stavii novych pravidel v H. Kazdy stav v @
obsahuje fetézec netermindlu z N*, kde jeden ze symbolu v tomto fetézci je nahrazen ndveéstim
pravidla z P (v hranatych zavorkach).

Necht zgAix1 ... Th_1Apxn je vétna forma derivovand pomoci G, kde x; € T* pro 0 < i < h
aAd € X—Tprol <1 < h,anecht [p: A; — a,9(p)| je pravidlo v P aplikovatelné
v dalsim kroku na neterminal A;, 1 < j < h. Pak, novad konfigurace systému H je tvaru
(A1As .. Aj 1 [plAjr1 .. Ap)xo#xr ... oh—1#xh, kde jsou zapamatovany a reflektovany neter-
mindly z odpovidajici vétné formy z G i ndvésti pravidla k nasledné aplikaci. Prepis pro simulaci p
nahrad{ j-tou hranici Fetézcem « a zméni stav tak, aby reflektoval korespondenci neterminéla z G
a vzniklych hranic na misté j-té hranice. Zména stavu také odrazi nedeterministicky predbézny
vybeér pravidla z g(p) pro pokracovani simulace.

Rigorézni diukaz:

Tvrzeni 5.1.1. Jestlize S =™ xogAi1x14229... 1Az, v G, pak (o)# =" (A1As... Ap)
ToFT1 ... Th [1g2...qr) v H, pro m > 0. Je-li g(qgr) # 0, pak existuje pravidlo |gri1: A; —
YoB1y1 - Yn—1Bnyn, 9(@r41)), kden + h =1 <k, ¢r41 € 9(ar), 4j = [@r41] @ @15+, @, @r41 €
Lab(R).

Dukaz tvrzeni 5.1.1. Toto tvrzeni je dokdzano indukci podle m.

Zdklad indukce: Nechf m = 0. Pro S =0 S v G existuje (o)# =1 ([p))# v H, kde |[p: S —
a,9(p)] € P a{o)1# — ([p))# € R.

Indukcéni hypotéza: Ptedpokladejme, ze tvrzeni 5.1.1 plati pro vSechny vypocty délky m nebo méné
pro libovolné m > 0.

Indukénd krok: Uvazujme S =™ y [p1p2 ... pm), kde y = 2o A121 ... 2p_1ApTn D1, o, Py Pyl €

Lab(P) takovou, ze y = « [pmt1). Jeli m = 0, pak pni1 € {p | lhs(p) =
S,p € Lab(P)}; jinak ppi1 € g(pm). Pro |pm+1: A — woBiyr .. Yn—1Bnyn, 9(Pm+1)]
je x ve tvarw: x = zodizi...Aj1xi—1y0BiyL - Yn—1BayntjAjf1 .. xn_1Apxy, kde

Zo,...,xn € T* a yo,...,yn € T*. Podle indukéni hypotézy existuje vypocet (o)# ="
<A1A2 R Aj—l[pm—i—l]Aj-i-l Ce Ah>.’130#.1‘1 e Xp_1Hx [q1QQ R QT] =
<A1A2...Aj_1Bl...BnAj+1...Ah>$0#...#l‘j_lyo#...#ynl‘j#...#:th [qH_ﬂ, r o> 1, qi €
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Lab(R), 1 < i < r+ 1. Je-li g(pmy1) # 0, pak existuje pravidlo ppio € g(Pmi1) a Fetézec
D1D2 e Dn+h—1 takovy, ze A1A2 . Aj—lBl . BnAj+1 . Ah = D1D2 . Dn—i—h—la kde pro
nejvyse jedno d € {1,2,...,n+ h — 1} je Dg = [gr+2], @12 € 9(qri1)-

Tvrzeni 5.1.2. Jestlize S =% x v G, pak (0)# =" )z v H, kde 2 >0 a x € T*.

Dikaz tvrzeni 5.1.2. Uvazujme platné tvrzeni 5.1.1 pro h = 0. V takovém piipadé, jestlize
S =% xg, pak (o)# =" {)xo. Nyni jiz jen polozme xy = x.

Tvrzeni 5.1.1 a 5.1.2 tedy formélné dokazuji lemma 5.1. O

Lemma 5.2. Pro kazdé k > 1, L (CF#RS) C L;(P).

Konstrukéni ditkkaz lemmatu 5.2. Necht k& > 1 je kladné celé éislo. Necht H = (Q, TU{#}, s, R)
je #-prepisujici systém indexu k, kde ¥ = T U {#} a T N {#} = 0. Vytvoirme programovanou
gramatiku indexu k, G = (X, T, P, S), kde mnozina netermindla N = ¥ — T a mnozina pravidel P

jsou zkonstruovany nasledovné:

1. S={(s,1,1);
2. N={{pih)|pe@ 1<i<hi<h<k}U{(d,ih)|qe@ 1<i<hi<h<k}
U{{d",i,h) 1€ Q, 1<i<h,i<h<k}U{{(d",1,0)]q€Q};

3. Pro kazdé pravidlo 7: p# — qy € R, y = Yo#Y1 - - - Ym—1#Ym: Y0, Y1, Y2 - - - Yym € T, pridejme
nasledujici mnozinu do P:
(1) {<pa]7h> H<q/a]7h+m71>7
{r'] jeli j+1=4, pak r': {p,i,h) — (¢",i,h+m — 1), jinak v': (p,j + 1,
h)y = {¢,j+1,h+m—1)}

‘1S]<'va§h§hma¢}

U
(ii) {(p,i,h) — {(¢",i,h+m —1),

{r"| je-lii=h,pak r': (¢",i,h+m—1) — yo(¢,i,h+m— Dy {(¢',i+1,h+
m—Dys...ym—1{¢, i+ m— 1, h+m — Dy, jinak r': (p,i+ 1,h) —
(¢,i+1+m—-1Lh+m-—1)}

|Z§h§hmaz}
@]

{r'] jelij=h,pak r': (¢",i,h+m—1) — yo(d',i,h+m — Dy (¢,i + 1,
h+m— Dys.o.ym-1(¢,i + m — 1,h + m — 1)y, jinak +': (p,j +
Lh) = (¢, j+1+m—1Lh+m-1)}

|i<j<h,i<h<hmat
U
(iv) {{(¢" i,h+m—1) = yo(¢,i,h+m— Dy (¢, i+ 1,h+m—Dys...ym-1{(¢ i+
m—1,h+m—1)yn,
{r'|r:{d, L,h+m—1) — (g, 1,h+m—1)}
|Z§h§hmax}
@]
(V) {<q/7j7h+m_1> _><Q7j7h+m_1>a

{r'|jelij<h+m-—1pakr:{d,7+1L,h+m—-1) = {(¢,j+1,h+m—1),
jinak 7': (p,1,h+m —1) — (¢, 1,h+m —1+m — 1), kde
ﬁ;#ﬂqgo#?jl gmfl#g’ﬁ’b ERa gOaglw"ag'ﬁ% ET*)JG'IIZ: 17
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pak ¢ :=q"}
|1§]§h+mflal§h§hmar}a

kde hpqr = k pokud m = 0; jinak hApe, =k —m + 1.

Hlavni myslenka dikazu lemmatu 5.2. G simuluje pomoci nékolika deriva¢nich kroku jediny
krok v H. Informace nutné pro pfesnou simulaci uchovavdme v neterminalnich symbolech. Uvnitf
kazdého netermindlu tvaru (p,i,h), ktery se muze vyskytovat ve vétné formé vygenerované gra-
matikou G, zaznamenavame tyto informace

(1) p—aktudlni stav systému H;
(2) i—pozici vyskytu # v aktudln{ konfiguraci systému H;
(3) h—celkovy pocet vSech # v aktudlni konfiguraci.

Z téchto tif informaci a z mnoziny g(p) vazajici se k p, najdeme, zda je p aplikovatelné v dalsim
kroku a pokud ano, simulujeme vypocetni krok pravidly, kterd jsme vytvofili ve tfetim bodé
predchozi konstrukce. Simulace se skladé ze ¢tyr ¢asti:

(a) uvnitf vSech neterminali vétné formy zménme komponentu pro celkovy pocet hranic, potazmo
netermindli, z hodnoty h na h+m — 1, kde m je pocet neterminalu vyskytujicich se na pravé
strané pravidla p, takze h +m — 1 je celkovy pocet vyskytu neterminalu po aplikaci pravidla
p (viz pravidla konstruovand v (i) az (iii));

(b) v netermindlech, které ndsleduji za pfepsanym netermindlem, zménme jejich aktudlni pozici
(druh& komponenta), aby odpovidala stavu po aplikaci pravidla p (viz konstrukéni krok (iii));

(c) aplikujme p a vyberme pravidlo (respektive ndvésti) ¢ z g(p), které bude pouzito v ndsledné
simulaci dalstho kroku v H (viz (iv));

(d) dokonéeme simulovany vypocetni krok v H pravidly zavedenymi konstrukénim bodem (v).

Rigordzni dikaz:

Tvrzeni 5.2.1. Jestlize (0)# = ($)yo#y1 - - - Yn—1F#Yn v H, pak S =" yoA1y1 ... Yn—14nYn v G
pro libovolné ¢ > 0.

Dukaz tvrzeni 5.2.1. Toto tvrzeni dokazme indukci podle c.

Zdklad indukce: Necht ¢ = 0. Pro (o)# = (0)# v H existuje S =" S v G.

Indukéni hypotéza: Predpokladejme, ze tvrzeni 5.2.1 plati pro vSechny vypocetni kroky délky c
nebo nizsi pro libovolné ¢ > 0.

Indukénd krok: Uvazujme (o)# =° (Nyo#y1...yn [rire...7e] v H, 1 € Lab(R), 1 < t < ¢
a Ter1: (0)i# — (W)xo#Hx1 .. . Tp_1#Tm € R, xo,..., 2, € T* takovou, ze (9)yo# ... #yn =
(WyoFHy1F# - . - #yic1voHT1H - - FTnYiFYir1F - FYn [rer1]. Podle tvrzeni 5.2.1 existuje také
derivace D1y : yoA1 ... Apyn =" yvoA1y1 .. . Yyi—1x0B121 - .. BpnxmyiAiy1 - Apyn v G.

Nyni si na zakladé konstrukéni ¢asti dikazu ukazme, ze takova derivace existuje.

Méjme vétnou formu yg A1y - . . Apyn. Prejmenujme netermindly A; na (9,¢,h) prol <t < ha
ziskejme zékladni vétnou formu yo (9, 1, h)y1 ... yn—1(d, h, h)yn, na které zac¢ind simulace derivace
D1.. Tato simulace musi vychéazet z probihajici aplikace pravidel vzniklych ve tfetim konstrukénim
kroku.
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(3i) Vj:1 < j < aplikujme pravidla tvaru (p,j,h) — {(¢',j,h +m — 1):

Fy = y0<197 1, h>y1 cee yh—1<19’ h, h>yh = y0<w/a Lh+m— 1>y1<197 2, h>y2 R |
(O, h, Ryyp, =2 yolw', L,h+m — Dyp .. yi—o(w',i — L h+m — 1)y (9,4, h)
Yi--- yh,1<19, h, h)yh = F2

(3ii) aplikujme (p,i,h) — (¢",i,h +m — 1):
=y, L,h+m—1y ...y (" i,h+m—Dy; .. .yn—1(d, h,h) = F3.
Je-li i = h, pak polozme Fy = F3 a pokracujme s (3iv), jinak pokracujme s (3iii).

(3iil) Vj:4 < j < h aplikujme pravidla tvaru (p,j,h) — {(¢’,j+m —1,h+m —1):
Fs=yo(w, L,h+m—1Dy1 ... 92w, i—1L,h+m—1Dy;_1(w",i,h + m — 1)y,
(Wiitmyh+m—1) g1 (9,0 + 2, W) yivo .. yn_1 (9, h, Ry, ="y (W', 1, h +m — 1)
Y1 YW i h+m =Dy Y (W h+m =1L, h+m — L)y, = Fy

(3iv) aplikujme (¢”,i,h +m — 1) — yo(¢' i, h+m — Dy1 ... ym-1(¢;i+m — 1L, h+m — Dy,:
Fy = yo(w', 1L,h+m — Dyy...yi1zo{w, i, h +m — Dy ..o (Wi +m — 1,h+m —
Damyi - yp—1{w ,h+m—1,h+m— 1)y, = F5

(3v) Vj:1<j<h+m—1 aplikujme pravidla tvaru (¢’, j,h+m — 1) — (¢, j,h +m — 1):
Fs =M m=1yolw, 1,h+m — Dy ...y 1zo{w, i, h+m— Dy ...z g {w,i+m—1,h+m —
Damyi - Yn—1{w,h + m —1,h+m — 1)y, = Fg (vyslednd forma)

Nynf zpétné piejmenujme viechny netermindly tvaru (w,t, h +m — 1) ve vysledné formé Fgs na
Arprol <t <i, (wt,h+m—1)na Bi_;y1proi <t <i+m—1,a (w,t,h+m—1) na A;_mi1
proi+m <t < h+m— 1. Takto jsme dostali yoA1y1 ... Yi—1Z0B1Z1 ... BnTm¥iAit1 ... Anyn.

Tvrzeni 5.2.2. Jestlize (o)# =* ()x v H, pak S =* x pro libovolné z > 0.

Dikaz tvrzeni 5.2.2. Toto tvrzeni jednoduse plyne z tvrzeni 5.2.1 pro n = 0.

Lemma 5.2 je timto pomoci Tvrzeni 5.2.1 a 5.2.2 formélné dokédzéno.

Véta 5.3. Pro kazdé celé ¢islo k > 1 plati, Ze Li,(CF#RS) = Li(P).

Dukaz véty 5.3. Véta 5.3 piimo vyplyva ze dvou piedchozich lemmat 5.1 a 5.2.
|

Timto jsme dokéazali ekvivalenci CF#RS a programovanych gramatik pfi aplikaci omezovani
konfiguraci na stejny konec¢ny index.

Dusledek 5.4. Pro vsechna k > 1 plati, zZe pro kazdy jazyk L definovany CF#RS indexu k, H
existuje CF#RS indexu k bez vymazdvagicich pravidel (viz definice 4.3), H', takovy, 2e L = L(H) =
L(H').

Dikaz dusledku 5.4. Dukaz plyne z véty 3.1.21 v [12], kterd mimo jiné iikd, ze L;(P) =
Ly (P,CF —¢) a z ekvivalence dokdzané ve vété 5.3.
Alternativné by bylo mozno vést dukaz podobnym principem jako v autorové piispévku [29]
o odstranovani nékterych vymazavajicich pravidel z programovanych gramatik s kontrolou vyskytu.
Pouze misto navésti pravidla by pro uchovavani potfebnych informaci slouzil stav systému.
|
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5.1.2 n-pravé-linearni #-prepisujici systémy

Pokusime-li se dokédzat, ze L(mn-RLIN#RS) = [%, coz by slovné feCeno znamenalo, ze #-
prepisujici systémy s m - n komponentami, které pouzivaji pouze pravé-linedrni pravidla, mohou
byt odsimulovany m-paralelnimi n-pravé-linearnimi jednoduchymi maticovymi gramatikami, které
kombinuji volné-paralelni aplikaci pravidel s fizenim pomoci jednoduchych matic, zjistime, ze to
z principu nelze. Je to dano piedevsim tim, ze onen paralelismus neni tak restriktivni mechanis-
mus, abychom s jeho pomoci mohli alespon ¢astecné odsimulovat stavové tizeni v #-prepisujicim
systému. V opaéném sméru tento prevod uskutecnitelny je (viz lemma 5.5). Zapomeiime tedy na
paralelni aplikace pravidel a zaméfme se na 1-paralelni n-pravé-linearni jednoduché maticové gra-
matiky (viz definice 2.22 a lemma 5.6). Pro tento typ gramatik pak lze pro kazdé n > 1 dokazat
ekvivalenci

Rl = L(n-RLIN#RS).

U obou nésledujicich lemmat budou uvedeny pouze konstrukéni dukazy (viz konvence 5.1).

Lemma 5.5. Pro vsechna m,n > 1, Rm] C L(mn-RLIN#RS).

Konstrukéni diikaz lemmatu 5.5. Nechft G = (Ni1,...,Npn, T, S, P) je m-paralelni n-
pravé-linedrni jednoduchd maticovd gramatika a nechf M, ..., M,, jsou vzdjemné disjunktni
mnoziny maticovych pravidel (matriz-rule sets), kde pro kazdé 1 < i < m, M; = {p: [Xu —
a;i1Yil, .o, Xin — Olin}/in] | u € P, Xij’}/ij S Nij; Qi; € T, 1 < 5 < n} @] {,u: [Xil —
ity Xin — in) | p € P, X435 € Nyj, a; € T*, 1 < j < n} takové, ze P — {o: [S —
X11...an]|O'EP}: U Ml

1<i<m
Z G vytvorime ekvivalentni mn-pravé-linedrni #-piepisujici systém H = (Q,%, s, R), X =T U

{#}, T n{#} =0, pomoci nésledujicich kroku:

1. Q= {s}U{(n,u1)|n e suffixes(X11...Xmmn), Xij € N;j provSechnal <i<m,1<j<n,
€ Mg, 1<k<m,1<1<n} kde s je novy symbol pro pocdtecn{ stav;

2. R=

(1) {S 1# — <X11 .. .an,/.Ll, 1> #
| w1 € My, X11... X =1hs(0), 0: [S — X11... Xomn] € P}
U
(i) {(Yi1 ... Yij—1Xij - Xonny i J) (im1) ot E —
<Y11 e Yinij+1 .. an,ﬂl,] + 1>Oéij#
| i [Xin — aaYar, o oo, Xin — @inYin] € M;
1<i<m,1<j<n}
U
(111) {<Y11 PN Ym_lXin v X"m, i s n> ivz# —
<Y11 e YinX(i+1)1 . an, ,U,H_l, 1>Oézn#
| 1 < 7 < m, Uiyl € MiJrl, it [Xﬂ — aﬂYﬂ,. .. 7Xin —
Osz;n] (S Mz}

U
(IV) {<Y11 CIE Knn—lena Mo s Tl> 7rL~n# - <Y11 CIEIE Ym’ru M1, 1> a?rbn#
| ,ul € Mla Hom * [Xml - amlymla ceey an - amnYmn] € Mm}
U
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(v) {{Xsj - Xonns pis J) 17 — (Xijgr - Xonns i j + 1)
| i : [Xil*)aila---aXin*)Oéin] EMi7 1§Z§mv 1 §]<n}
U
(Vi) {(Xin -+ Xonn, i, 1) 13 — (Xir1)1 - Xonmo fig1, 1) Qin
| 1<i<m, pit1 € Mip1, pi: [Xon — ity ..o, Xin — up) € M;}
U
(Vll) {<an,,um,7’l> 1# — <E7Mm7n> Umn
| s [ X1 — @ty oy Xonn — Qunn] € M}

Hlavni myslenka dikazu lemmatu 5.5. H simuluje kazdy derivaéni krok v G nésledovné.
Informace potiebné k simulaci derivace jsou ulozeny v aktudlnim stavu systému H tvaru (n, y;,1).
Kvuli simulaci paralelismu v G jsou pravidla z G rozdélena na mnoziny maticovych pravidel, M;.
Kazdy stav z @ obsahuje Fetézec netermindlu 7, navésti matice p; a potadové ¢islo [ pravidla v rdmci
matice. Pofadové ¢islo vybira pravidlo z dané matice, které bude aplikovano v nésledujicim kroku.
Simulace posledniho pravidla v M; zméni stav systému H tak, ze muze byt provedena simulace
matice z mnoziny M. Nakonec simulace posledniho pravidla matice z M, zméni stav H tak, ze
muze byt simulovano prvni pravidlo z matice z prvni mnoziny matic M;.

Struéné feceno, H diky stavovému iizeni zajisfuje atomi¢nost sekvenéné simulovanych
paralelnich i maticovych piepisu.

Pro zménu netermindli v fetézci n z prvni komponenty stavu se pouzivaji pravidla z P tvaru
Xij — «;;Y5;. Pravidla tvaru X;; — a;; jsou zase pouzivany pro odstranéni neterminala z 1. Pokud
jiz nejsou v 1 zddné netermindly, systém nemad moznost, jak dale pokracovat, a jeho vypocet skonéi.
Pokud byla simulace ispésnd, bude vygenerovan terminalni fetézec.

O

Lemma 5.6. Pro vSechna n > 1, L(n-RLIN#RS) C R[ln].
Konstrukéni diikkaz lemmatu 5.6. Necht n > 1 je kladné celé éislo a H = (Q, X, s, R) je n-pravé-
linearni #-prepisujici systém. K systému H zkonstruujme ekvivalentni 1-paralelni n-praveé-linedrni
jednoduchou maticovou gramatiku G = (Nyy,..., N1, T, S, P) podle téchto kroku:

1. T=3— {#.
2. Ny, ={{i,7,9) | ¢ € Q, 1 <j <i}U{X;} pro kazdé 1 < i < n, kde X; je novy netermindlni
symbol.

3. Pridejme S — (1,1,5)(2,2,s)...(n,n,s) do P.

4. Pro kazdé pravidlo r: p# — ¢ a# € R, o € T*, pridejme [m,...,ni—-1,{%,J,p) —
ali, j,q), Mit1s ---,Mn] do P, kde pro kazdé k € {1,....,n} — {i} a1l < Kk < k, je nx ve
tvaru (k, k', p) — (k, k', q¢) nebo X} — Xj.

5. Pro kazdé pravidlo r: p# — ¢q o € R, a € T*, piidejme [n,...,m-1,(,7,p) —
OéXi,’ﬂH_l, ce ,nn] do P, kde
prokazdé 1 <k <ial <k <k, jeng tvaru (k,k',p) — (k, k', q) nebo X;, — Xi a
prokazdé i <l <nal<Il <n,jen tvaru ([,l',p) — (I,I' — 1,q) nebo X; — X.

6. Pridejme [X; —¢,Xs — ¢,..., X, —¢] do P.
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Hlavni myslenka dtkazu lemmatu 5.6. G simuluje kazdy vypocetni krok z H nésledujicim
zpusobem. Kazdy netermindl obsahuje tii komponenty. Kvuli zajisténi disjunktnosti abeced neter-
minala Ny, ..., N1, bude prvni komponenta kazdého netermindlu obsahovat index (nebo piipadné
libovolny jiny unikdtni identifikdtor) dané netermindlni abecedy, do které onen netermindl patii.
Druhé komponenta reprezentuje pozici odpovidajici hranice (#) v aktudlni konfiguraci systému
H. A posledni, tieti komponenta obsahuje informace o stavu systému H.

Navic vyuzijeme pomocné neterminaly X1, ..., X,,, které neobsahuji posledni dvé komponenty,
tedy zadné informace o stavech, ani o hranicich. Pomocné neterminaly X, ..., X,, nam dovoluji
mit véechny matice stejné velikosti n pfesné, jak to vyzaduje definice m-Pn-G (viz definice 2.22).

Pravidla z R, kterd jsou tvaru p ## — ¢ a#, méni informaci o stavu uvniti vSech netermindli
az na ty, které jsou tvaru X;. Pravidla z R tvaru p #f — ¢ o provadi totéZ az na pfepis netermindlu
(,7,p) na X; a preindexovéani za nim néasledujicich neterminéli. Timto odsimulujeme odstranéni
#.

Kdyz se dopracujeme do situace, ze vSechny netermindly jsou tvaru X;, pouzijeme pravidlo
(X1 —¢e,Xo —e,..., X, — €] k odstranén{ vSech netermindli z vétné formy, ¢imz z{skdme kyzeny
termindlni retézec.

O

Véta 5.7. Pro vSechna m,n > 1, Ri) C L(mn-RLIN#RS) = RI

[mn]
Dikaz véty 5.7. Zapakujme, ze Rﬁ" - T\’,’[Z] C R[lmn], pro libovolné m +n > 1 (viz véta 10

v [77]). Takze pak véta 5.7 plyne z Rip, C R[lmn], lemmatu 5.5 a lemmatu 5.6.
|

Pred dalsim zajimavym vysledkem ohledné #-piepisujicich systému s n pravé-linearnimi kom-
ponentami je potfeba popsat jisté omezeni prechodti mezi konfiguracemi. Samotné definice lehce
nezvyklého, ale pomérné obecného omezeni je uvedena v samotném znéni véty 5.8.

Nyni se pokusme podrobnéji popsat implikaci pouzitou ve vété 5.8.

Vypocetni krok oznaceny ,d; (viz definice 4.5) budeme nyni pro lepsi ndzornost znacit po-
drobnéji jako i

Nésledna implikace omezuje kazdy Uispésny vypocet v #-prepisujicim systému.

ugd2 ’u.id ui+1di+1 ujdj “j+1dj+1 u“iﬁ‘d‘

y upd i
Necht d: s#"™ = powp €t piwr = -0 = piw; = s = PiWj
Pa|w)q| je ispésny vypocet, kde 1 <i < j <|d|, u = u;, v =1u; a wg € (X — {#})*.
Jestlize u = v v ,d; a zéroveil v ,d;, pak jsou povoleny pouze nésledujici dvé moznosti:

(a) vSechny vypocetni kroky mezi ,d; a ,dj, oznacené .dj pro vechna i < k < j, pfepisuji
pravé z-tou hranici a zddnou jinou, takze z = u = v;

(b) je povolena pouze jedind vyjimka z (a) takovd, ze ;dy, i < h < j, je #-vymazdvajici vypocetni
krok (viz definice 4.5).

Véta 5.8. Necht kazdy uspésny vypocet d v n-pravé-linedrnim #-prepisujicim systému H, n > 1,
spliiuje tuto implikaci: jestlize 1 <i < j <|d| a w=v v kroku ,d; a ,d;, pak bud z = u ve vech
2dy pro vsechna i < k < j, nebo je dj, #-vymazdvajici pro nékteré h € {i +1,...,j — 1}. Potom,
L(H) € REG.

Dikaz véty 5.8. Transformujme n-pravé-linedrni #-prepisujici systém H = (Q, X, s, R) spliujici
predchoz{ implikaci, pro libovolné n > 1, na ekvivalentni pravé-linedrni gramatiku G = (X, T, P, S)
pomoci nasledujicich kroki:
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Pro kazdé 1 <i <mn, p,q € Q, vytvoime pomocné mnoziny
PR; = {r | r € alph(p), p € R*, py="qd [p], occur(#,v) = occur(#,9)} a
5]?2- ={p# —qacRlac(Z—-{#})} Pak, 2= U {IR, Iq’Ri}.
i>1,p,q€Q

LT=%- (#},

2. X = NUTU{S}, kde S je novy symbol a N obsahuje vSechny netermindly zavedené
v nasledujici konstrukci mnoziny P,

3. P= |J P, kde mnoziny P; az Ps5 jsou vytvofeny pomoci ndsledujictho postupu:
1<i<5

(i) inicializace: P, = {S — (#",i,8) | 1 <i <n};

(ii) pifpravnd faze: Po = {{(V1imVna ... ViiVieinig1 .. Vi, 4,p) —
(Vim Ve ... Vi §RiVis1niv1 - Vtin, J: ) B
|§Ri/7é®v]-Sjgnantez*7vt€{#a#}pr0]—§t§ny vl##?
i" = occur(#,Vim ... V;)}
U
{<V1n1 - Vi_lm_lv_imvij_l - anr]n7 Z,p> —
(Vim ... Vicamia#n §RViginivr - Vi, 4, q) B
PRy £0,1<j<n,m € 2, Vi € (#, 4} prol <t <n, Vi £ &,
i" = occur(#,Vin ... Vi) };

(iii) zardzka:
P3s={(v,i,p) = (7.q) | p,q € Q, # & alph(y), A — (v,1i,p) € P2};

(iv) simulace deriva¢niho kroku z G (n; € Z* pro v8echna 1 <t < n):

Py={(#LRimi ... #0n,p") — a(FF LR ... #0n, ¢)

| pli/# - q/ O[# < gRi/7 o c (E - {#})*7 1<i<mn, ng" € Z}
U
{(#2Rimi ... #n.0') — a(#ni ... H#0n.q)

| Pt = qogt €4Ry, a € (B —{#})",1<i<n, Ry € Z}
U
{(# R # 01 - F#0.p) — i #nn, ) i

bt —qa R a€ (D {#)), 1<i<n jRy € 3}

(v) finalizace:
bPs={(e;p) —elpeQ}

Prevod pravé-linearni gramatiky, G, na n-pravé-linearni #-prepisujici systém, H je jednoduchy
a nechame tuto transformaci na ¢tenafi.

Hlavni myslenka dikazu véty 5.8. Kazdé I'R; reprezentuje mnozinu pravidel, kterymi lze
provést vypocet stupné ¢ vedouci ze stavu p do stavu ¢ v H. V kazdé vétné formé v G je pouze
jediny vyskyt neterminalu a tento neterminal je slozen ze ti{ komponent:

(1) y—koneény Fetézec, ktery predepisuje a ¥{df simulaci, v € (#2*)7;

(2) i—pozice vyskytu hranice (#), kterd je aktivn{ v aktudlni konfiguraci systému H;
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(3) p—prave simulovany stav systému H.

Pro simulaci jsou béhem piipravné fédze nedeterministicky vygenerovany piredepisujici
podfetézce za kazdou odpovidajici hranici v konfiguraci systému H. Tyto podretézce n; jsou tvaru
Z*.

Ve tietim kroku jsou odstranény druhé komponenty neterminalti z G, abychom zajistili, ze
zadné dalsi pravidlo z P, nemuze byt dale pouzito.

Daéle jsou vygenerovdny termindlni symboly podle pravidel zkonstruovanych krokem (3iv)
piesné podle predepisujiciho fetézce . Kazdd zkompletovand mnozina LR; je postupné
odstranovana z vy, dokud neni ~ prazdné. Nakonec je jediny zbyvajici netermindl ve vétné formé
gramatiky G prepsan na prazdny retézec pravidlem z Ps, ¢imz je ziskdn fetezec terminala.

|

Véta 5.9. REG C £(1-RLIN#RS).

Hlavni myslenka dakazu véty 5.9. Dukaz o prevoditelnosti kazdé reguldrni gramatiky na 1-
pravé-linearni #-prepisujici systém je pomérné jednoduchy. Jedind hranice bude simulovat jediny
netermindl pouzivany v regularni gramatice. [jdaj o tom, ktery konkrétni netermindl koresponduje
k oné hranici, bude uschovdn ve stavu v prvni komponenté konfigurace 1-pravé-linearniho #-
prepisujiciho systému (podobné jako v dukazu lemmatu 5.1).

|

Disledek 5.10. £(1-RLIN#RS) = REG.

Dikaz dusledku 5.10. Protoze 1-RLIN#RS obsahuje maximélné jednu hranici (a stejné tak jeho
pravidla) a plati véta 5.9, plyne dusledek z obecnéjsi véty 5.8 pro n = 1.
|

Na konec této podsekce piipomenme, ze na rozdil od pfedchozich variant #-ptepisujicich
systémi, u této modifikace neni tieba zvldst uvazovat verzi s a bez konetného indexu, protoze
pravidla jsou takového tvaru, ze nikdy neni zvySen pocet hranic nad pocet obsazeny v pocateéni
konfiguraci. n-pravé-linedrni #-pfepisujici systém je pak touto vlastnosti implicitné omezen na
konecény index.

5.1.3 Zobecnéné #-prepisujici systémy

Zjistime, Ze zobecnéni pravidel ndm v piipadé tohoto omezeni nedopomuze k lepsim vyjadiovacim
schopnostem modelu, jak je tomu napiiklad v piipadé gramatik Chomského hierarchie (bezkon-
textové vs kontextové gramatiky).

V dukazech tohoto vysledku jsou uvedeny pouze konstrukéni ¢dsti a nastinéni rigorézniho
dukazu v souladu s konvenci 5.1.

Véta 5.11. Pro vSechna k > 1, Li,(CF#RS) = L;,(G#RS).

Protoze bezkontextovy #-prepisujici systém indexu k je (plyne z definice) jenom specidlni
pifpad zobecnéného systému, staci ndm dokdzat, ze L (G#RS) C Li(CF#RS).
Diikaz véty 5.11. Nechf k > 1 je celé kladné é&islo. Necht H = (Q,T U {#}, s, R) je zobecnény
#-piepisujici systém indexu k, kde X = TU{#}, # ¢ T. Necht y = max({max,(H), maxg(H)}) a
necht $ je novy symbol, $ ¢ QUY.. Zkonstruujme ekvivalentn{ bezkontextovy #-piepisujici systém
indexu k, H = (Q',T U {#},s, R'), kde komponenty @', s a R’ jsou vytvoreny nésledujicim
zpusobem:
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L s" = (s,);

2. Q" = {(p,yo#y1# - - - yn—17Yn)
lpeQ, 1< h<k,
yi = Y;Viyi, vy € T, Vi € {e, 8},
il < 2u, |yf| < 2u, 0 <j < h};

3. B = {(p.wott .. #j Vs # . Apan) 1#t = (poaodtt - #y;Syi# - dran) #
| (p, xoFt ... #x;VJx;’# o Atxy), (D, ot - . #y;$y§/# . Hz) € Q)
V€ {e, 8}, y} S preﬁxes(x;), y;.' € Suﬂixes(g;;’)’
2; €T, 1<h<k0<j<hkdea)=y)=a] =yl =ch

4. Pro kazdé pravidlo 7: p,a#8 — q ay8 € R, pridejme nésledujici mnozinu do R’:
{0 astBn") i#t — (g, n' avBn”) v
| occur(#,7n'a) =i — 1,
(' a#Bn"), (g, 0" vBn") € Q'}.

Hlavni myslenka diakazu véty 5.11. H' pomoci nékolika vypocetnich kroku simuluje jediny
krok v H. Kazdy stav v konfiguraci systému H' je tvaru (p,n) a obsahuje dvé komponenty:

(1) p—aktudln{ stav v simulovaném H;

(2) n—kontextovy Fetézec aktudlni konfigurace z H, ktery reprezentuje kontext kazdé hranice
délky maximélné p na obé strany hranice (tj. levy i pravy kontext).

Samotné simulace je provadéna ve dvou krocich podle pravidel, kterd byla vytvofena béhem
tfettho a ¢tvrtého konstrukéniho kroku pfedchozi konstrukce. Detailnéji probihd néasledovneé:

(a) Kazdy podfetézec termindli mezi dvéma hranicemi muze byt nedeterministicky zkricen
pravidly z tfetiho konstrukéniho kroku. Pozice, kde byl kontextovy fretézec zkracen, je
oznagena speciadlnim symbolem $, abychom byly schopni tuto skute¢nost rozpoznat v nasledné
kontextové kontrole. Tento krok nedeterministického zkracovani je nutny proto, abychom
v kone¢ném kontextovém fetézci vytvorili dostatek mista pro aplikaci pravidla a poznaceni si
kontextu tohoto pravidla pro dalsi simulaci.

(b) Kazdym pravidlem zobecnéného systému H je pfepsdna vzdy jen jedind hranice, s ohle-
dem na jeji bezprostiedni levy a pravy kontext. Pravidla bezkontextového tvaru kon-
struovand ve ¢tvrtém kroku jsou aplikovdna, aby v H’ simulovaly kontextové prepisovani
ze systému H. Toho docili prostiednictvim kontextové kontroly, kterd vSak nemuze byt
zajisténa prepisovacim jadrem pravidla, nebot se jednd o bezkontextové jadro. Misto toho
je vyuzita moznost tuto kontrolu pfenést na stavové fizeni a kontrolu relevantniho podfetézce
ve druhé komponenté kazdého stavu tvaru (p,n) v H'.

Simulace je dokon¢ena v momenté, kdy ziskdame termindlni fetézec.
Nastin rigorézniho duakazu:
Necht 7 je homomorfismus z konfigurace bezkontextového #-piepisujictho systému H’ na

odpovidajici konfiguraci zobecnéného #-prepisujictho systému H definovany jako h({p,n)z) = pz.

Tvrzeni 5.11.1. Pokud s# =" pzo#z1# ... #2zn v H, pak (s,#)# =" (p,xo#x1# ... #xp)
2021 .. Fzp [rirh .ol v HY kde x; = (V2! , V,; € {e, 8}, a} € prefixes(z;), =} € suffixes(z;),

|x;| <4p+1, 2, €T*,0<i<h,1<h<k, prom>0.
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Dukaz tvrzeni 5.11.1. Toto tvrzeni dokazme indukci podle m.

Indukéni zdklad: Necht m = 0. Pro s# =0 s# v H existuje s'# =0 s'# v H', kde s' = (s, #).
Indukéni hypotéza: Piedpokladejme, ze tvrzeni 5.11.1 plati pro vSechny vypocty délky m nebo
kratsi pro néjaké m > 0.

Indukéni krok: Uvazujme s# ="t g2/, kde 2/ € X*. Vyjddieme s# =711 ¢z’ jako
s#H =" pz [rire...rwl, kde z = zo#zi#...aF#L... F#z,, # mezi o a [ je i-t4 hranice,

T1y e ey TmyTmt+1 € Lab(R) a pz = g2’ [rm41]. Pro pravidlo rp,41: pia#08 — q ayf je 2/ tvaru:
2= zoft21# .. ayB. .. #zp, kde 2g, ..., 2, € T*.
Na  zdkladée  indukéni  hypotézy  existuje (s, #)# =7 (p, xoftz1# . ..

a#B.. Hrn) 2 ...aFB.zpaFtzn [riry..ory) =% (D, yo#YH - aF#B . Fyn)
209 - aF#B . znaFzn [p] = (G wHFENH . aVB. . FHYyn) 20F B2y FHzn [T

kde p je posloupnost pravidel zkonstruovand v kroku 3, |p| > 0, » > 1, r; € Lab(R'),
1<j<r+1,z,y € Te,$}T*, z; € T*, 0 < j < h, occur(#, yo#y1# ... ) = occur(#,
2oz .a) =i—1,a=Ti_aH#Ti—at1 ... Ti—oHTi_1, @ = occur(#,a)+1, T;_5 € suffixes(x;_s),
B = wi#aiv1.. i 51 #Tp5, B = occur(#,0), ;5 € prefixes(z;,5), a pravidlo r,,,: (p,
YoHNH ... a#B ... H#Hyn) d#t — (¢, yoFy1F# ... ayB ... #xp) v € R predstavené v kroku 4.

Tedy,  7((p,yo#ty1# - a#B ... H#yn)  20# ... a#B.. . zn_1#2n) = pz  a

7({q, yoFn# ... a8 ... F#yn) 20# ... a8 ... zn_1#2n) = ¢7’, takze tvrzeni plati.

Tvrzeni 5.11.2. Jestlize s# =* pw v H, tak (s, #)# =" (p,n)w v H' pro nékteré z > 0, w € T*.

Dikaz tvrzeni 5.11.2. Uvazujme tvrzeni 5.11.1 pro h = 0. V tom piipadé pokud s# =% pzg
v H, pak (s, #)# =" (p,x0)2z0 v H', kde zg = w.

Tvrzeni 5.11.1 a 5.11.2 nastinuji formalni dukaz véty 5.11 a jeji konstrukéni ¢asti.
[ |

Disledek 5.12. Pro vsechna k > 1 plati, Ze pro kazdy jazyk L definovany G#RS indexu k, H,
existuje G#RS indezu k bez vymazdvagicich pravidel (viz definice 4.3), H', takovy, e L = L(H) =
L(H").

Dikaz dutsledku 5.12. Trividlné plyne z véty 5.11 a dusledku 5.4. |

Neomezené #-prepisujici systémy

Prozatim jsme diskutovali zobecnéné jazyk-definujici zafizeni, které reprezentuje kombinaci
konectného automatu, kontextové gramatiky a nékolika dalsich podminek pfi aplikaci pravidel.
Nyni se podivejme na moznost jesté vice zobecnit aplikovana pravidla po vzoru neomezenych
gramatik (viz definice 2.11), které pfi pfepisovani v podstaté stiraji rozdil mezi termindlnimi a
netermindlnimi symboly. Pravy a levy kontext na levé strané pravidel zustane zachovan s tim
rozdilem, Ze ho nyni budeme moci pii piepisovani libovolné modifikovat. To znamend, zZe jiz neb-
udeme modifikovat pouze hranici mezi levym a pravym kontextem, ale budeme skuteéné prepisovat
cely podfetézec z levé strany pravidla na fetézec na pravé strané pravidla.

Definice 5.1. Méjme G#RS H = (Q, %, s, R), kde jsou ale pravidla z R tvaru:

pic — q 3,

kde p,q € Q,i €N, a, 3 € &*, occur(#, a) > 1, pak H nazyvdme neomezeny #-prepisujici systém
(unrestricted #-rewriting system, zkracené U#RS). Vypocetni krok definujeme takto:

68



KAPITOLA 5. VYSLEDKY

Necht pua/#a’'v, qufv jsou dvé konfigurace, p,q € Q, u,v € ¥*, i € N a occur(#, ua’) =
1 — 1. Pak neomezeny #-prepisujici systém provadi vypocetni krok z pua’#a’’v do quBv pomoci
neomezeného pravidla r: p;o’#a" — q (.

Nyni si demonstrujme funkénost neomezeného #-pirepisujiciho systému na piikladé.

Piiklad 5.1. V [12] véta 3.1.7 dokazuje, ze pro v8echna k > 2, L € L (CF#RS) a L) ¢
L1 (CF#RS), kde Ly = {b(a’b)?* | i > 1}.
Uvazujme U#RS H = ({s,s',p,q, 7,7, f},{a,b,#}, s, R), kde R obsahuje

sa# — s HHadtH
i 8 o#t — 5" #a
csH# D #
po#ta — q a#
qs# —p #a
poftH — T H#HH#

s — b

Dl s# — p H#HH
cpi#H#E— [

10: f1#4# — f b

H napiiklad um{ provést vypocet k vété baabaabaab = b(a?b)® nasledovné:

s# = s'#HH#a## [1] = 'H#HH#aa## 2] = pHH#aa## [3]
= qftasta## (4] = p#aftasta# (D]
= q#taa#t#ta# [4] = p#aa##aa# [5]
= r#aa#aa#t [6] = r'baaH#Haatt (7] = pbaa##aa## [8)
= qbaa#aFHa## [4] = pbaa#aFa#aF# [5]
= gbaa#aa#Fat [4] = pbaa#aa#FHaa# [5]
= rbaa#taa##aa#t [6] = r'baabaa#H#aa# [7] = pbaabaa#F#aat# [8]
= fbaabaabaa#+# (9] = fbaabaabaab [10].

Je ziejmé, ze podle zavedenych definic pro predchozi typy #-piepisujicich systému je H indexu
4 a L(H) = {b(a’b)? | i,j > 1} € L4(U#RS). Tento pifklad tedy ukazuje, ze pro kazdé k > 1,
existuje jazyk L = L,, n > k, takovy, ze L ¢ L;(CF#RS) a L je generovdn neomezenym #-
prepisujicim systémem indexu 4.

Pozorovani 5.1. Vsimnéme si, ze pak véta analogickd k vété 5.21 pro neomezené systémy, na
rozdil od véty 5.21, neplati. Déle muzeme pozorovat, ze omezeni na kone¢ny index (v piipadeé, ze
omezujeme pouze pocet hranic, jak to bylo u pfedchozich typu bézné) je zde nepodstatné a spise
bychom se museli zamyslet nad omezenim pracovnfho prostoru (viz definice 3.3), abychom dosghli
néjakého faktického omezeni vyjadiovaci sily.

Hypotéza 5.1. L(U#RS) = RE.

Hypotéza se zda byti pravdiva jiz pro index 1, protoze neomezend pravidla ndm umoznuji #
volné presouvat ve vétné komponenté naptiklad pomoci pravidel tvaru p1#a — p a# a pra# —
p #a. Lze tak simulovat neomezené gramatiky (viz definice 2.11) a to pravdépodobné dokonce pouze
s vyuzitim omezeného poctu stavi. Zbyva pouze vyfesit drobny technicky problém s kontrolou,
zda jiz mame vétu, kterd neobsahuje zadnou #.

Navic diky pozorovani 5.1 véfime, ze neomezené #-prepisujici systémy netvoii na zakladé
konecného indexu nekone¢nou hierarchii, protoze predpokladame, ze kazdy U#RS indexu k bude
mozno prevést na ekvivalentni U#RS indexu 1. Tato hypotéza je predmétem dalsiho studia.
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Otevieny problém 5.2. M¢jme libovolné #-prepisujici systémy (CF#RS, n-RLIN#RS, G#RS)
bez omezovéni jejich konfiguraci na koneény index. Jaké tiidy jazyku tyto systémy definuji a jaké
jsou vztahy mezi nimi navzdjem?

Béhem celé kapitoly jsme se soustfedili na #-prepisujici systémy konec¢ného indexu. Je ale také
vhodné si pfipomenout, ze v pfipadé neomezovani #-piepisujictho systému (s libovolnymi tvary
pravidel) na kone¢ny index, nevime témér nic konkrétniho o vyjadrovaci sile tohoto modelu. Tato
pasaz ¢eka na budouci detailngjsi vyzkum.

5.1.4 Zasobnikové automaty s omezovanym obsahem zasobniku

Nejprve si ukdzeme, ze na rozdil od regularnim jazykem fizenych gramatik, v ptipadé zdsobnikovych
automatu s omezenym zasobnikem pomoci regularniho jazyka lepsi vyjadiovaci schopnosti
neziskdme (véta 5.13). V druhé ¢édsti podsekce dokazeme, ze staci linedrn{ jazyk pro omezovan{
konfigurace RCPDA a dokdzeme pfijimat i nebezkontextové jazyky (véta 5.14).

Pro kazdy RCPDA H = (M, L) s omezujicim jazykem L € REG (viz definice 4.12) lze zkon-
struovat ekvivalentni zdsobnikovy automat M (viz definice 2.17).

Véta 5.13. £L(RCPDA,REG) = CF.

Dukaz véty 5.13. Nechft K = (Qg,Yk,Rk,sk,Fx) je koneény automat takovy, 7ze
Lx = L(K), a necht H = (M, Lg) je zisobnikovy automat s omezenym zdsobnikem, kde
M = (Qm,Tr, Xnr, Rars Sar, Say Far) je zésobnikovy automat. Nyni zkonstruujeme klasicky
zdsobnikovy automat N = (Q,I', X, R, s, S, F') takovy, ze L(H) = L(N):

1. Q@ =Qnm U{s}, kde s ¢ Qs je novy stav;

2. T=TnUQRKkU{S} kde S ¢ I'y; UQk je novy zdsobnikovy symbol;
3.2 =%

4. F = Fy;

5. R= {SS — SKSMS]W} U
{p1Bip2Bs ... pmBmpPms10ma — quA1G2As . .. qnAnGni17ar |
P1,P25- -, Pm € QK Pmy1 € Fx, m >0,
By,Bs,...,B,, €Ty, A1, As, ..., An €Ty N Xk,
@1 A1 = g2, 2A2 — q3, -+, @nAn — qni1 € Rk, g1 € Fie,m >0,
B1Bs...Bpoya — A1As ... Anry € Ry, oy, € Qur, a € ZM}

Rigorézni dukaz demonstrujici skutetnou rovnost definovanych jazyku definovanych obéma
modely je ponechan na laskavém ¢tenafi. Je mozno jej vést matematickou indukei nad sekvenci
prechodt od poéétecni konfigurace ke koncové konfiguraci v obou piepisujicich systémech.

Hlavni myslenka dukazu véty 5.13. Pievod klasického zasobnikového automatu na automat
s omezenym obsahem zasobniku je trividlni, protoze z definice je kazdy zasobnikovy automat M =
(Q,X,T,R,s,S, F) zarovenn automatem s omezenym obsahem zdsobniku s omezujicim jazykem
= =TI'*, ktery je regularni.

Ditkaz druhého sméru inkluze mé konstrukéni povahu. Kromé prvniho pravidla, které zastupuje
inicializa¢ni fazi, prokladaji vSechna ostatni pravidla zasobnik pomocnymi symboly, jez reprezentuji
stavy z Qg koneé¢ného automatu K.
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Obsah zdsobniku v M je tedy tvaru (QxIa)*. Pamatovén{ si vSech stavi, kterymi je
nutné projit pii pfijiméni obsahu zisobniku koneénym automatem K zajisfujeme prokldddnim
zasobnikovych symbolu z I'p; symboly z Qk, coz reflektuji zkonstruovand pravidla tvaru
(p1B1p2Bs ... pmBmpPmi10ma — q1A1G2As . .. qnAnqni1rar). Tim zajistime kontrolu, ze multi-
podietézce B1Bsy...B,, a AjAs... A, tvoil pfiponu véty omezujicitho jazyka, kterd odpovida
aktudlnimu obsahu zasobniku.

Pro platnost omezovani konfigurace omezujicim jazykem definovanym omezujicim automatem
K vyzadujeme, aby posledni symbol na zasobniku automatu M byl vzdy néjaké g,4+1 € Fik.

|

Véta 5.14. L(RCPDA,REG) C £(RCPDA,LIN).

Dikaz véty 5.14. V piikladu 4.7 je popsana instance zasobnikového automatu s linedrnim
omezujicim jazykem, ktery pfijima jazyk L = {a™b"c¢™ | n > 0}. Pomoci pumping lemma pro
bezkontextové jazyky (strana 512 v [48]) lze dokézat, ze L ¢ CF. Protoze kazdy omezujici regularn{
jazyk je zaroven linearni a plati véta 5.13, dostavame ostrou inkluzi.

|

Disledek 5.15. CF = L(RCPDA,REG) C L(RCPDA,LIN) C RE

Dikaz duasledku 5.15. Dusledek plyne z vét 5.13 a 5.14. |
V budoucnu by mohlo byt zajimavé studovat moznosti omezovani konfiguraci gramatik.
Pravdépodobné bychom dosli na dzky vztah k operacim prunik a substituce nad jazyky.

5.1.5 Redukujici hluboké zasobnikové automaty

Nyni si budeme demonstrovat mocnost a z ni plynouci nekoneénou hierarchii t¥id jazyku defino-
vanych redukujicimi hlubokymi zasobnikovymi automaty zalozenymi na hloubce n, které zpra-
covdvaji vstupni vétu zprava-doleva ([35, 36]). To jest, pro vSechna n > 1, ,L(RDPDA) C
n+1L(RDPDA) C CS. Tato nekoneénd hierarchie vyuzivé existujici hierarchie stavovych gra-
matik v zdvislosti na n-limitovanosti, kterou dokdzal Kasai v roce 1970 ([21] nebo viz véta 2.5).
Proto v nésledujicich lemmatech a vété nejprve dokdzeme ekvivalenci ,£L(ST) a ,L(RDPDA) pro
kazdé n > 1.

Lemma 5.16. Pro vsechnan > 1, ,L(ST) C ,L(RDPDA).

Konstrukéni ditkaz lemmatu 5.16. Necht G = (V,W,T, P, S) je n-limitovans stavové gra-
matika a n > 1. Polozme N =V —T. Definujme homomorfismus f nad ({#}UV)* jako f(4) = A
pro viechna A € {#} UN a f(a) = ¢ pro viechna a € T. Pfedstavme ""RDPDA hloubky n,

nM = (Q7T7 {#} UV,R,s,S, {$})7

kde Q = {s,8} U{{(p,u) | p € W, u € prefix(N*{#}",n), |u| < n} a R je zkonstruovéno pomoc{
nasledujicich kroku:

1. pro viechna (p, A) — (¢,z) € P, p,qe W, Ac N,z € TT,
pridejme sz - 1(p, A#" 1) A do R;

2. je-li (p, A) — (¢,2) € P, (g, prefix(uf(z)v,n)) € Q, p,g € W, A€ N,
xeVT ue N* ve N {#}* |udv| =n, p ¢ gstates(u), pak
pridejme (g, prefix(uf(z)v,n))z F |uA|(p, uAv)A do R;
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3. pro véechna (p,S) — (¢,z) € P, p,qe W,z € VT,
pridejme (g, prefix(f(z)#",n))z + 1$S do R;

4. jeliAe N,pe W, ue N* ve{#}* |lw|<n-—1,p¢ gstates(u), pak
pridejme (p, uv)A b |uA|{p, u#v)A
a (p,uv)A+ JuA|(uAv)A do R.

Hlavni myslenka diakazu lemmatu 5.16. Kazdy n-limitovany derivaéni krok v G simulujeme
pomoci opa¢ného/reverzniho redukéniho kroku v ,, M. To znamen4, Ze pokud je néktery netermindl
(i-ty zleva) pfepsédn fetézcem v G, tak presné stejny fetézec je redukovéno/nahrazen na zasobniku
automatu , M presné tim samym nevstupnim symbolem v hloubce i, 1 > i > n. Stavy automatu
nM se skladdaji ze dvou komponent:

a) puvodniho stavu gramatiky G a

b) fetézce délky n, ktery zaznamendva prvnich n netermindlu v aktudlni simulované vétné formeé
(pifpadné do stanovené délky doplnéno symboly #)

Prvnf krok vytvaif inicializaéni pravidla, protoze na rozdil od stavové gramatiky "RDPDA
specifikuje koncové stavy. Druhym krokem zkonstruujeme pravidla pro udrzbu konzistence druhé
komponenty stavu s obsahem zdsobniku. Pravidla tfetiho konstrukéniho kroku simuluji prvni
deriva¢ni krok v G (z pocétecni konfigurace (p, S)) pomoci vyprazdnéni zasobniku automatu ,, M.
Ctvrty krok dopliiuje obsah druhé komponenty stavii ,M tak, aby reflektovala obsah zdsobniku,
respektive fetézec n nejvrchnéjsich symbola z N.

Kdyz G udspésné dokonéi generovani fetézce termindlu, ,M skonél v koncovém stavu $,
s pre¢tenym vstupem a s prazdnym zasobnikem.

Rigorézni dukaz: Déle néasleduje formélni dukaz, ze pro kazdou n-limitovanou stavovou gra-
matiku, G, a vSechna n > 1, vytvori pfedchozi konstrukce ekvivalentni zprava-doleva hluboky
redukujici zdsobnikovy automat hloubky n, , M, takovy, ze L(G,n) = L(,M).

Tvrzeni 5.16.1. Necht (p,S),="(q,dy) v G, kde d € T*, y € (NT*)*, p,g € W, m > 0. Pak
({q, prefix(f(y#"),n)), d, y#) =* ((p, S#" 1), e, S#) v o M.

Dikaz tvrzeni 5.16.1 (indukci podle m =0,1,...).
Indukéni zdklad: Necht i = 0, takze (p,S),=°{p,S) v G, d = ¢ a y = S. Konkrétné
({p, S#" 1) e, S#) =* ({p, S#" 1), e, S#) v . M, takze indukéni zaklad plati.

Indukcni hypotéza: Predpokladejme, ze tvrzeni 5.16.1 plati pro vSechna 0 < m < k, kde k& € Ny je
nezaporné celé cislo.

Indukénd krok: Necht (p, S),,=*t1(q,dy) v G, kded € T*,y € (NT*)*, p,q € W. Protoze k+1 > 1,
tak lze vyjadiit (p,S),=*T1(q,dy) jako (p,S),="(h,buAo),=(q,buzo) [(h,A) — (q,z)], kde
beT ue (NT*), A€ N, hyq e W, (hjA) — (¢,x) € P, maxsuffix(buzo, (NT*)*) = y
a maxprefix(buzo, T*) = d. Podle indukéni hypotézy, ((h,prefix(f(udo#™),n)), w,uAo#) =*
((p, S#" 1), e, 5#) v .M, kde w = maxprefix(budo, T*). Jelikoz (p, A) — (g, z) € P, konstrukén{
krok 2 zavadi pravidlo (q,prefix(f(uzo#™),n))x + |uA|(h,prefix(f(uAo#™),n))A. Pouzitim
tohoto pravidla ,M simuluje (h,buAo),=(q,buzo) jako ({(g,prefix(f(uxo#™),n)), e, uro#) =
((h, prefix(f(uAo#™),n)), e, uAo#) v ,M. Pokud uzo € (NT*)*, tak uzo = y a indukéni krok
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je dokonéen. Nyni piedpoklddejme uxo # y, takie uzo = ty a d = wt pro néjaké t € TT.
Vsimnéme si, ze pak prefix(f(uzo#™),n) = prefix(f(y#"),n). Nésledné ,, M pFidd ¢ pomoci |¢|
krokii, které budou &fst ze vstupu a zapisovat na zasobnik, takze ({(g, prefix(f(y#"),n)), t, y#) =t
({q, prefix(f (uzwo#™),n)), w, ty#) =% ((p, S#" 1), e, S#), coz také kompletuje tento indukénf
krok.

Podle predchoziho tvrzeni pro y = e, je-li (p,S)n="(¢,d) v G, kde d € T*, p,q € W, pak
({q, #™),d, #) =* ({p, S#" 1), e,S#) v .M. A jelikoz R obsahuje pravidla z 1 a 3, mame také
(s,d,#) =* ((p, S#" 1), e,S#) = ($,6,5#) v .M. Takze d € L(G) implikuje d € L(,,M), coz
znamend, ze L(G,n) C L(,M).

Tvrzeni 5.16.2. Necht ((g, prefix(f(y#"),n)),c, by#) =™ ({p, S#" 1), e, S#) v .M, kde ¢,b €
T, y € (NT*)*, p,g e W, m > 0. Potom (p,S)n="(q,cby) v G.

Diikaz tvrzeni 5.16.2 (indukci podle m =0,1,...).
Indukéni zdklad: Nechf m = 0. Pak ¢ = b = ¢, y = S a ((q,prefix(f(S#"),n)),e, S#) ="
({p, S#"=1) e, S#) v , M. Protoze (p, S),=(p,S) v G, tak indukéni zdklad plati.

Indukcéni hypotéza: Predpokladejme, ze tvrzeni 5.16.2 plati pro vSechna 0 < m < k, kde k£ € Ny je
nezaporné celé cislo.

Indukénd krok: Necht ((g, prefix(f(y#™),n)), ¢, by#) =1 ({p, S#" 1), e, S#) v . M, kde ¢, b € T*,
€ (NT*)*,p,q € W v ,M.Diky k+1 > 1 mizeme vyjadrit ((g, prefix(f(y#"),n)), c, by#) =F++!
((p, S#" 1), €, S#) jako ((g, prefix(f(y#"),n)), ¢, by#) = a =" ((p, S#" 1), e, S#) v M, kde a

je konfigurace automatu , M, jejiz tvar zavisi na poslednim kroku:

(A) Piedpoklddejme, 7ze ({q,prefix(f(y#"),n)),c,by#)s=a v M. Podrobngji, nechf je
a = ({q, prefix(f(y#"),n)), prefix(c, |c| — 1), aby#) s a € T takové, ze ¢ = prefix(c, |c| — 1)a.
Potom, ((g, prefix(f(y#"),n)), ¢, by#)s=((g, prefix(f (y#™),n)), prefix(c, |¢| — 1), aby#) =*
((p, S#"~1),e,5#).  Protoze  ((g, prefix(f(y#"),n)), prefix(c, [c| — 1),aby#)  =F
((p, S#"1),e,5#), tak mdme ((g,prefix(f(y#"),n)), prefix(c, [c| — 1),by#) =F
({(p, S#"~1),e,5#). Podle indukce (p,S),=*(g,prefix(c,|c] — Daby) v G. Z ¢ =
prefix(c, || — 1)a pak dostévdme (p, S),=*(g,cby) v G.

)

(B) Na druhou stranu, predpoklddejme, ze ({g, prefix(f(y#™),n)), €, by#)r=a v , M. Podrobnéji,
uvazujme o = ((o, prefix(f(uAv#"™),n)), e, uAv#) a
((q, prefix(f (uzv#™),n)), €, uxv#),= ({0, prefix(f (wAv#"),n)), €, uAv#) pouzitim pravidla
r1: (g, prefix(f(uzv#™),n))x F |f(uA)|{o, prefix(f(uAv#™),n))A € R zavedenym v kon-
strukénim kroku 2, kde A € N, u € (NT*)*, v € (NUT)*, 0 € W, |f(uA)| < n, by# =
uzv#. Podle indukéni hypotézy, ((o, prefix(f(uAv#™),n)), c, udv#) =k ((p, S#" 1) e, S#)
implikuje (p, S)n="*(0,cudv) v G. Protoze 11 € R, (0,A) — (¢,z) € P a A ¢
gstates(f(u)). Takze, (p,S)n="(0,cudv),=(q,cuzv) v G. A protoze by# = uxv#, tak
plati i (p, S),="*(q, cby) v G.

Uvazujme predchozi tvrzeni 5.16.1 s b = y = ¢, abychom mohli vidét, ze
((q, prefix(f(#"),n)), ¢, #) =* ((p, S#" 1), e, S#) v ,M implikuje (p,S)n="(q,¢) v G. Necht
c€ L(,M). Pak, (s,c,#) =* ($,¢,S#) v .M. Pi zkoumdn{ zpusobu konstrukce , M lze vidét, ze
(s,c,#) =" ($,¢, S#) zatind pouzitim piechodu pro presun vstupniho symbolu na zasobnik a pak
nasleduje pravidlo vytvorené v kroku 1, takze (s,c, #)s="(s,, 8#) = ({p, A#" 1), a, uAv#).
Déle si vsimnéme, ze posloupnost piechodu konéi (s,c,#) =* ($,e,S#) pii pouziti pravidla
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z kroku 3. Tim padem, lze (s,c,#) =* (3,e,S#) vyjadiit jako (s,c,#)s="(s, o, f#) =
((p, A#" 1), o, udvft) =" ((g, prefix(f(2)#"),n)), e, 2#) = (8,¢,S#) v o, M. Takze, ¢ € L(,M)
implikuje ¢ € L(G,n), a tedy L(,M) C L(G,n).

Z L(,M) C L(G,n) a L(G,n) C L(,M) plyne L(G,n) = L(,, M) a tedy lemma 5.16 plati.
O

Lemma 5.17. Pro viechnan > 1, ,L(RDPDA) C ,L(ST).

Konstrukéni dikkaz lemmatu 5.17. Necht n > 1 a ,M = (Q,T,V,R,s, S, F) je zprava-doleva
redukujici hluboky zésobnikovy automat hloubky n. Nechf Z a $ jsou dva nové symboly, které
se nevyskytuji v Zddné komponenté automatu ,, M. Polozme N = V — T'. Zavedme mnoziny C =
{g;,>)| ¢ € Q, 1 <i <n-1}, D = {{q,,<)| ¢ € Q, 0 < i < n — 1}. Déle méjme abecedu
W s card(V) = card(W) a pro vSechna 1 < i < n, abecedy U; takové, ze pro vSechny plati
card(U;) = card(N). Bez ztrdty na obecnosti muzeme predpokladat, ze V, @ a vSechny nové
zavedené mnoziny a abecedy jsou vzdjemné disjunktni. Ddle polozme U = |J!_, U;. Zavedme
bijekci h z V do W. Pro kazdé 1 < ¢ < n mé&me dalsi bijekci ;g z N do U;. Nyni definujme
ekvivalentni stavovou gramatiku

G=(WVUWuUu{Z},QUCUDUI{$,2},T,P,Z),
kde P je vytvotrena podle nasledujici posloupnosti krokiu:
1. pfidejme (z, Z) — ((z,1,>), h(S)) do P;

2. prokazdé g€ Q, Ae N,1<i<n-—1,
pridejme ({(g,i,>), A) — ((¢;i + 1,»),:9(A)) a ({¢,i,9),:9(A)) — ((¢,i - 1,<), A) do P;

3. jeli gzY FipA € R, pronékteré p,g e Q, Ac N,z e V*)Y e V,i=1,...,n, pak pfidejme
(<p7i7>>7A) - (<Q7Z - 1,<]>,:17Y) a
((p,i,>), h(A)) — ({¢,i — 1,9),zh(Y)) do P;

4. pro kazdé g € Q, A € N, piidejme ({(g,0,<), 4) — ({g,1,>), A) a
((¢,0,<), h(Y)) = ({g;1,»),h(Y)) do P;

5. pro kazdé g € F, a € T, pridejme ({g,0,<), h(a)) — ($,a) do P.

Hlavni myslenka dikazu lemmatu 5.17. G simuluje s obriacenym efektem aplikace pravidel
gr F ipA € R. G nacitd (zleva-doprava) vétnou formu a pocitd vyskyty netermindlnich symbol,
dokud nedosdhne i-tého vyskytu netermindlu. Jestlize je tento symbol A, provadi G prepis A na
Fetézec x, coz koresponduje redukovani x na A v automatu , M. G dokonéi simulaci redukce fetézce
x automatem , M tak, ze si poznali vzdy posledni symbol pomoci bijekce h (zajisti, Ze neni ze
vstupni abecedy) a v poslednim kroku tento symbol pfepiSe na vstupni symbol, a umozni tak
dokonceni generovani x v G. Bijekce h je tedy jakousi kompenzaci neexistence koncového stavu ve
stavové gramatice G.

Formalni dukaz, ze L(G,n) = L(, M) je vynechan. O

Véta 5.18. Pro vsechna k > 1, ,L(RDPDA) = ,L(ST).
Dikaz véty 5.18. Véta 5.18 plyne z lemmat 5.16 a 5.17.
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Nyni popisme nékteré oteviené problémy z probirané oblasti RDPDA.

Necht ,,L(FRDPDA) je tiida jazyki akceptovanych redukujicimi hlubokymi zasobnikovymi
automaty hloubky i, kde 1 <17 < n, které zpracovavaji vstupni fetézec zleva doprava.

Zopakujme ¢ast definice 2.6 o reverzaci fetézce a o reverznim jazyku. Reverzace fetézce w,
znacime rev(w), je w zapsdno v opacném poradi. Reverzace jazyka L, rev(L), je potom definovdna
jako rev(L) = {rev(w)| w € L}.

Otevieny problém 5.3. Uvazujme otdzku—Je tiida ,, L(RDPDA) pro libovolné n > 1 uzaviena
viiéi operaci reverzace? Odpovéd je podstatnd pro dalsi otevieny problém—Je podstatné pro vy-
jadtovaci silu RDPDA, zdali ¢te vstupni pasku zprava doleva nebo zleva doprava?

Modifikace RDPDA

Nésledujici modifikace jsou prezentovany pouze neformalné a je k nim diskutovdna jejich
predpokladand vyjadfovaci sila (ovsem bez dikazi). VSechny nastinéné varianty maji odpovidajici
obraz v hlubokych zasobnikovych automatech v ptedchozi podsekci.

RDPDA s wymazdvajicimi pravidly. Dosud jsme vymazdvajici pravidla neptipoustéli.
V pripadé, Zze povolime zdsobniku jak redukovat svij obsah, tak také rozsSifovat prostiednictvim
vkladani nevstupnich symboli pies redukci prazdného symbolu, ziskdme novy typ RDPDA
neznamych vyjadfovacich schopnosti. Je také patrné, ze zavedenim vymazavajicich pravidel do
RDPDA bychom znatelné zvysili nedeterminismus, kdy nevime, kde se méa redukovany prazdny
Fetézec presné nachdzet, pouze hloubka ¢ ohranicuje vyskyt (i — 1)-nim a i-tym nevstupnim
symbolem. Povoleni vymaz&avajicich pravidel patii rozhodné mezi obecné modifikace formalnich
modeli, kterymi je mozné se zabyvat.

Symbolové-zdvisly RDPDA. Nyni pozadujme, aby nebyl kontrolovan pouze poc¢et nevstupnich
symbolu pfed vzniknuvsim, ale pocet vyskytu pravé toho samého symbolu.

Definice symbolové-zdvislého RDPDA je identickd se zdkladni verzi RDPDA (viz definice
4.11), az na definici redukéniho kroku mezi dvéma konfiguracemi:

(q, w,uwvz) = (p,w,uAz) [qu - mpA], kde occur(A,u) = m — 1 (misto puvodni podminky

occur(ll = X, u) =m —1).
Piiklad 5.2. Jazyk {a"b"c"| n > 1} muze byt popsdn symbolové-zavislym RDPDA s témito
pravidly:
sab F 1pA, pct 1qC, qaAbF 1tA, tcC + 1qC, qAC F 1f8S.

V tomto modifikovaném piepisujicim systému lze zavést nad n-limitovanosti jesté obecnéjsi
typ omezovéni, a to (n, M)-limitovanost, kdy omezujeme prepis na aplikaci na jeden z prvnich n
vyskytu nékterého ze symbolu z mnoziny M.

Vysledky k témto modifikacim budou pfedmétem budouciho vyzkumu.

5.2 Nekonecné hierarchie tiid jazykua
Z vysledku piedchozi sekce muzeme odvodit nékolik ruznych i stejnych nekoneénych hierarchii tiid
jazyku. Obecnéjsim zavérem této kapitoly je fakt, ze vétsina prepisujicich systému s omezovanim

jejich dynamické slozitosti vede na tvorbu hierarchii t¥id jazyka pravé v zavislosti na omezovaném
parametru (napf. kone¢ny index, hloubka, n-limitovanost).
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5.2.1 Zalozené na koneéném indexu

Konecény index je velmi restriktivni omezeni konfigurace pfepisujiciho systému. Vétsina fizenych
prepisujicich systému s timto omezenim spadaji do jediné tiidy, ktera se nachazi v prostoru mezi
reguldrnimi a kontextovymi jazyky (napf. viz rovnice 3.1 na strané 37).

Véta 5.19. Pro kaZdé celé éislo k > 1 plati, Ze L;,(CF#RS) C Li+1(CF#RS).

Dikaz véty 5.19. V roce 1980 dokdzal Gheorge Paun nekoneénou hierarchii tiid jazyku defino-
vanych programovanymi gramatikami indexu k (viz [58] nebo strana 160, véta 3.1.7 v monografii
[12]) pomoci jazykil {b(a’b)?* |i > 1}, k > 1.
Véta 5.19 plyne z véty 5.3 a z této nekonecné hierarchie. Tento teoreticky vysledek, véetné
predstaveni #-pfepisujicich systému, je publikovan v [37].
|

Véta 5.20. Pro vsechnan > 1, L(n-RLIN#RS) C L((n + 1)-RLIN#RS).

Dikaz véty 5.20. Pripomeiime, ze Ry C Ry, pro véechna m,n > 1 (viz véta 8 v [77]) a
tedy i pro m = 1. Véta tedy plyne z platnosti véty 5.7, kterd dokazuje £(n-RLIN#RS) = R[ln].

Nyni ustanovime nekoneénou hierarchii t¥id jazyku definovanou zobecnénymi #-piepisujicimi
systémy na zakladé omezeni na konecny index.

Véta 5.21. Pro vsechna k > 1, Li(G#RS) C Lix11(G#RS).

Diikaz véty 5.21. Li(G#RS) = Li(CF#RS) plyne z véty 5.11. Piipomenme, ze L;(P) =
L (CF#RS) (viz [34]) a Lix(P) C Lk11(P) pro kazdé k > 1 (viz véty 3.1.2i a 3.1.7 v [12]). Pak
plati také véta 5.21.

|

5.2.2 Zalozené na n-limitovanosti

V roce 1970 zavedl Kasai tzv. stavové gramatiky (viz definice 2.21 nebo puvodni ¢ldnek [21])
a dokazal, ze v pripadé omezeni poctu neterminalu, se kterymi lze pii derivaci véty pracovat
(tzv. n-limitovanost, viz definice 3.1), vznika nekone¢nd hierarchie. Demonstraci ekvivalence mod-
elu n-limitovanych stavovych gramatik s nové zavedenymi zprava-doleva redukujicimi hlubokymi
zésobnikovymi automaty dostavame opét nekonecnou hierarchii i pro tento novy model. V tomto
pripadé je oproti stavovym gramatikam ona n-limitovanost vyjadrena maximalni hloubkou redukei,
ktera je dana mnozinou pravidel redukujictho hlubokého zasobniku.

Véta 5.22. Pro vsechna k > 1, ,L(RDPDA) C ,4+1L(RDPDA).

Dikaz véty 5.22. Véta 5.18 1ikd, ze pro vSechna k > 1, ,L(RDPDA) = ,£L(ST). Takze tato
véta 5.22 je dusledkem véty 5.18 a véty 2.5 z [21].
|

V této kapitole byly dokazany hlavni autorovy vysledky, jejichz zaméfeni bylo na snizovani
vyjadfovaci sily omezovanych piepisujicich systému. Nékteré typy omezovani naopak zvySovaly
vyjadfovaci schopnosti. Ve vétsiné piipadu jsme navic ziskali nekonecné hierarchie t¥id jazyku
zavislé na pouzitém pirepisujicim systému, na typu omezovani a na konkrétni omezujici konstanté
(viz sekce 5.2).
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Kapitola 6

Vyuziti omezovani konfiguraci

V této kapitole se podivame na potencidl praktického vyuziti nové predstavenych pfepisujicich
systému a pripadné i jejich omezovani. Jiz tradi¢né se zaméiime na #-prepisujici systémy.

Nejprve se zamyslime nad moznostmi a zajimavymi tlohami, které maji predpoklady jakoZto
aplikaéni oblasti pro tyto nové systémy. Dale budeme studovat vlastnosti esencialni pro praxi jako
jsou determinismus a kanonické prepisovani. Nakonec se pokusime shrnout problémy pfi snaze
o vyuziti téchto systému v syntaktické analyze.

6.1 Hledani aplikaci

Hled4ni nevykonstruovanych aplikaci je u novych fizenych piepisujicich systému (bez piimé moti-
vace v praktické tloze piimo pfi definovdni tohoto systému) obvykle velmi obtizné a ¢asto se od
néj upousti. Vzhledem k omezovaci povaze predchozich pristupu asi nelze hledat vyuziti v piilis
naro¢nych problémech jako je popis prirozeného jazyka ¢i zcela obecny popis kontextovych vlast-
nosti programovacich jazyku.

Hlavni oblasti praktického vyuzivani formélnich jazyku bychom mohli shrnout do nékolika
nasledujicich bodu:

e piekladace (popis a zpracovani programovacich jazyku tvoii jeden ze zakladnich pilifa infor-
matiky)

e lingvistika (studuje vztah pfirozenych a formélnich jazyku, snazi se o formdlni popis a zpra-
covani pfirozenych jazyku)

e biologicky motivované systémy (napf. v oblasti mikrobiologie, bioinformatiky, genetiky atd.)

e modelovan{ (formélni jazyk je formdlnim modelem, a proto bezesporu slouzi i pro obecné
modelovén{ ¢i verifikaci; viz napt. [7])

Vseobecné prakticka tloha u prepisujicich systému je feSeni problému clenstvi dané véty do
jazyka, ktery je timto systémem definovan. Tuto tlohu nejlépe fesi ruzné prepisujici systémy ak-
ceptacéniho typu (napf. deterministické automaty ruznych typu).

Nyni zminme nékteré zajimavé konkrétnéjsi naméty na praktické vyuziti omezovani konfiguraci
prepisujicich systémi:
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e studovat vztah k-limitovanosti a syntaktickych analyzdtoru; napiiklad ptipad hlubokych
zdsobnikovych automatt hloubky k a LL(k) syntaktické analyzy shora dolt nebo analogicky
redukujicich hlubokych zdsobnikovych automatt hloubky k a LR (k) syntaktické analyzy (viz
[70));

e vyuziti omezovan{ poctu aktivnich symbolu pti syntaktické analyze (v piipadé nedetermini-
stickych vypoctu se diky omezeni na kone¢ny index nebo n-limitovanost omez{ prohleddvany
stavovy prostor)

e zavedeni srovndvaci miry slozitosti modelu prostfednictvim poétu pravidel (normalizovanych)
pro ziskani stejné véty v rdmci dvou ruznych ekvivalentnich prepisujicich systémi (tj. modelu
definujicich stejny jazyk); tento ndmét mé vztah ke studiu dynamické i popisné slozitosti
omezenych prepisujicich systému

e vyuziti fizeni i omezovani jako prostiedku pro zlepseni rozhodovacich schopnosti prepisujiciho
systému, ktery prepis aplikovat v momenté rozhodovaciho procesu vybéru pravidla (napf.
tizené zasobnikové automaty nebo zde predstavené zdsobnikové automaty s omezenym obsa-
hem zdsobniku ¢ deterministické #-piepisujici systémy typu 2).

6.2 Vhodné modifikace formalnich modelu

Jednim ze signifikantnich modifikaci formdlnich modeli klicovych pro jejich praktické vyuziti
je determinismus. Pocitace jiz od svého pocatku pracuji podle zadaného presného pfedpisu, al-
goritmu. Tento algoritmus v8ak musi byt vzdy striktné deterministicky, abychom byli schopni
vypocet zopakovat se stejnym vysledkem (nemluvme o problémech jako generovani ndhodného
¢isla a podobné, o kterych tato prace nepojedndvd).

V piipadé Turingovych stroji a odpovidajicich modelu (napf. neomezenych gramatik) nesnizuje
determinismus vyjadfovaci silu, ale pouze efektivnost vypoctu (deterministickd simulace nedeter-
minismu vyzaduje vyssi prostorovou a v podstaté i ¢asovou slozitost). U nizsich modelt je to vSak
jinak. Vyhodou determinismu u jednodussich modelu byva podstatné nizsi a pro praxi piijatelna
casovd slozitost (napf. linedrni).

Determinismus je tedy klicovy pfedevsim pro efektivni praci daného formélniho modelu (napt.
piijiméni véty deterministickym zdsobnikovym automatem).

Definice determinismu u konkrétniho fizeného formdlntho modelu je jen velmi zfidka matem-
aticky jednoduse popsatelna a pokud ano, tak vétSinou dostavame v praxi nevyuzitelné vysledky
(prilis nizka efektivita nebo piilisné omezeni vyjadiovaci sily modelu).

Tuto situaci nyni demonstrujme na dvou typech determinismu #-prepisujicich systému.

6.2.1 Deterministické #-prepisujici systémy

Tyto systémy jsou svou povahou generativni, a to implikuje zhorSenou schopnost definice deter-
minismu (analogicky napf¥. bezkontextové gramatiky versus zdsobnikové automaty).

V této podsekei se zaméfime na bezkontextové #-prepisujici systémy, ale vSechny typy deter-
minismu lze analogicky definovat i pro pravé-linearni a zobecnéné tvary pravidel.
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Typ 1

Prvni zpusob definice determinismu, ktery nas muze napadanout, je omezit pravidla systému tak,
aby v aktudlnim stavu pro konkrétni pfepisovanou hranici nebylo mozno najit vice jak jedno
pravidlo, a tak zajistit jeho pifmocaiejsi vybér (misto obecného nedeterministického).

Definice 6.1. Specidlni pfipad bezkontextového #-ptepisujictho systému H = (@, %, R, s), kdy
pro kazdé p € @ a kazdé kladné celé ¢islo ¢ € N bude p;# levé strana nejvyse jednoho pravidla z H,
tj. pro kazdou dvojicip € Q ai € Nplati card({r | r: p# —gr € R,q € Q, x € ¥*}) < 1, budeme
nazyvat deterministicky bezkontextovy #-prepisujici systém typu 1 (zkrécené det; CF#RS).

Obecné deterministicky #-piepisujici systém typu X znacme zkracené detx CF#RS a tfidu
jazyku definovanou témito systémy oznacujme L(detx CF#RS).

Napiiklad systém H z piikladu 4.1 na strané 44 je evidentné nedeterministicky, protoze jeho
druhé a ¢tvrté pravidlo mé totoznou levou stranu.

Pti hlubsim zamysleni si uvédomime, ze pro aplikaci takto deterministického systému v gen-
erovani véty mame stale problém urcit, kterou hranici je nejvhodnéjsi v daném kroku prepsat.
Tento problém determinismu z definice 6.1 pfimo ovliviiuje také nésledujici vysledky.

Véta 6.1. L(CF#RS) = £(det; CF#RS).

Diuikaz véty 6.1. Protoze det; CF#RS je pouze specidlni piipad CF#RS, potiebujeme pouze
dokdzat, ze L(CF#RS) C L(det; CF#RS).

Necht H = (Qu,¥,su,Ry) je CF#RS, kde T = ¥ — {#}. Sestrojme det;CF#RS, D =
(Qp, 2, sy, Rp), kde Rp a Qp jsou zkonstruovany podle téchto kroku:

1. Pro kazdé p € Qu ai € N polozme /Ry = {r:pi# —qz |r € Ry, ¢ € Qu, x € B};

2. Polozme Qp = Qy a pomocné R’ = U{pi Ry | card(piRH) < 2},

3. Pro kazdou mnozinu piRH S card(piRH) > 3 provedme nésledujici algoritmus:

0= p;
while (card(,’Ry) > 3) do

e odstranme r z mnoziny piRH
e pridejme (,/Rp) do Qp
e piidejme o # — rhs(r) ao# — (/Ry) # do R';
e 0:=(/Rp);
4. Polozme Rp = |J{,/R’ | card(,/R') = 1}.
5. Necht < je ostré usporadani na Lab(R'). Pro kazdou dvojici pravidel r;: p;# — q1 =1 a
Tj: pi# — g2 x2 z R takovou, ze r; < rj, pfidejme do Rp ndsledujici pravidla:
o pi# — (ri,rj) ##
(ri,rj) it — (ri) #
TisT5) i1t = (rj) #
)it — (i) @1
)it — (rj) 2
)

z+1# — 1€

Ti

(
(
(r;
(

J
/
T
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* <7‘§'> i+ 1# Q2 €

a nové vzniklé stavy (r;,7;), (ri), (rj), (ri), (r;) pridejme do Qp.

Hlavni myslenka dukazu véty 6.1.

Krok 1. Podmnoziny piR oznacuji mnoziny pravidel se stejnou levou stranou, takze kardinalita téchto
mnozin uréuje pocet pravidel se stejnou levou stranou (tzv. stupen nedeterminismu).

Kroky 2-3. Mnozina pravidel, Ry, je transformovdna do nové mnoziny pravidel R’ tak, aby obsahovala
pro kazdou levou stranu nejvyse dvé pravidla se stejnou levou stranou.

Krok 4. Ve ¢tvrtém kroku je nova mnozina pravidel, Rp, inicializovdna vSemi jiz deterministickymi
pravidly z R’. Zbyv4 se jiz vypoiadat pouze s nedeterministickymi pravidly, kterd maji od
kazdé kombinace levé strany pravidel pravé dva exemplére.

Krok 5. Kazda dvojice pravidel se stejnou levou stranou je simulovana posloupnosti sedmi novych
pravidel v Rp: (1) vygenerovani pomocné (i+ 1)-n{ hranice, (2 a 3) provedeni vybéru jednoho
z onéch dvou nedeterministickych pravidel k simulaci, (4 a 5) pfepis i-té hranice, (6 a 7) zmeéna
stavu na cilovy stav a vymazani pomocné hranice.

Priklad 6.1. Ukazme si na piikladé konstrukei z dukazu véty 6.1, kterd transformuje CF#RS H
z prikladu 4.1 na det;CF#RS D. Protoze stupen nedeterminismus je mensi nez tfi, muzeme
preskocit kroky 1 az 3. Pak nakopirujeme vSechna deterministickd pravidla do Rp podle popisu
v kroku 4, takze Rp = {1: s 1# — p ##,3: qo# — p #¢,5: f# — [ c} aQp = {s,p,q, [}
Nakonec pomoci kroku 5 vygenerujeme posloupnost pravidel simulujici dvojici nedeterministickych
pravidel: 2: p1# — q a#b a 4: p# — [ ab.
Protoze ri =2, 7, =4, p=p, i =1, q1 =¢q, @2 = f, 1 = a#b, 2 = ab, pridejme nésledujici

pravidla do Rp:

Pt — (2,4) ##

(2,4) i — (2) #
(2,4) ot — (4) #
(2) # — (2') astb
(4) # — (4) ab
< !/
(

Na konci Qp = {37p7Q7 f,(2,4), <2>7 (4), <2l>7 <4/>}'

Dasledek 6.2. Pro vsechna k > 1, Li,(CF#RS) C L1+1(det; CF#RS).

Dikaz duasledku 6.2. Konstrukéni dikaz véty 6.1 potiebuje zvysit pocet hranic v konfiguraci
vzdy maximélné o jedna, takze proto tento dusledek plati. |

Véta 6.3. Pro k=1 a libovolny jazyk L € L (det1 CF#RS) plati, Ze card(L) < 1
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Dikaz véty 6.3. Predpoklddejme, ze k = 1 a card(L) > 1. Determinismus ndm zarucuje, ze kazdé
pravidlo ma unikéatni levou stranu, takze stavy a jejich programovani kone¢né-stavovym fizenim
nam nedovoluji vétveni nebo moznost vybéru z mnoziny pravidel. Tim padem nemédme moznost
vybéru ani v samotném vypoc¢tu. Nemame tedy moznost v det; CF#RS, jak vygenerovat dvé odlisné
konfigurace ze stejné pocdtecni konfigurace, s# (nezdlez{ ani na tom, zda to zkousime jednim nebo
vice vypocetnimi kroky). Timto jsme dospéli ke sporu, takze predpoklad, ze card(L) > 1 pro k =1
neplati. |

Hypotéza 6.1. Hypotézou je existence konstrukéniho algoritmu, ktery pii determinizaci libo-
volného CF#RS indexu k nezvysi pocet hranic. Symbolicky zapsdno plati pro kazdé k > 2, ze
Li(CF#RS) = Li(det; CF#RS).

Céstecnou odpoved na tuto hypotézu se pokusme dét nyni.

Méme totiz moznost negenerovat pomocnou hranici jako (¢ + 1)-ni, ale napiiklad pomoc{
funkce modulo (vraci zbytek po celo¢iselném délen{) vybrat libovolnou jinou hranici, kterd zrovna
neni urc¢ena k prepisu. Napiiklad mame-li prepisovat druhou hranici, muzeme v transformaénim
algoritmu vyuzit jako pomocnou hranici tfeti nebo prvni, pro £k = 3, a nemusime zavadét
¢tvrtou pomocnou hranici a zvySovat tak uméle koneény index systému. Tento princip lze vSak
uplatnit pouze pro k > 2. Dostali bychom vsak jesté podrobnéjsi vysledek nez ve vété 6.1, ze
Li(CF#RS) = Li(det; CF#RS) pro vsechna k > 2.

Ve skutecnosti zpusob dosazeni determinismu (podle definice 6.1) z nedeterministického
CF#RS je pouhym nahrazenim jednoho nedeterminismu jinym, skrytéjsim. Puvodni otézku:
,Kterou hranici nahradime a které pro to pouzijeme pravidlo?“ jsme transformovali na novou
specifictéjsi otdzku: ,Kterou hranici v rozhodujicim okamziku piepiSseme?“ Nyni jiz nemusime
fesit, které pravidlo pouzijeme, pokud jsme se jiz rozhodli pro konkretni hranici k prepsani.

V dalsich odstavcich se proto zamyslime nad dal$i moznosti definice determinismu #-
prepisujicich systému, kterd by mohla byt blize praktické pouzitelnosti (napiiklad v syntaktické
analyze).

Typ 2

U generujicich formalnich modelu je vSeobecné problém intuitivné stanovit podminky determin-
ismu. Vétsinou nedostacuji trividlni pozadavky na tvar pravidel, ale je tieba jit s analyzou pravidel
vice do hloubky. Piikladem jsou i jednoduché bezkontextové gramatiky, které definuji determini-
stické bezkontextové gramatiky na zakladé splinovani sady podminek pro kazdé pravidlo. Stru¢né
FeCeno, na zakladé nékolika mélo symbolil ze vstupu jsme schopni se jednoznaéné rozhodnout, které
pravidlo pouzit, a v piipadé, ze véta opravdu patii do popisovaného jazyka, tak nikdy nebudeme
potfebovat v nékterém dalsim kroku navraceni (backtracking, tj. zahozeni ¢ésti jiz provedeného
vypoctu a proveden{ nového vypoctu jinou cestou).

Problém definice pouzitelného determinismu u Fizenych forméalnich modelu se jesté prohlubuje
s novymi moznosti, jak k determinismu pfistupovat a do jaké miry jej vyzadovat (napf. pouze na
urovni Fizeni, pouze na drovni pfepisu, oboji, atd.).

V definici determinismu typu 2 je volnéjsi determinismus pfi piepisu prvni hranice (analogické
s LL-podminkami v LL(1) gramatikdch, viz [70]) a piisnéjsi determinismus pfi pfepisu ostatnich
hranic, abychom se vyvarovali nutnosti pracovat (¢ist) ve vstupu na nékolik mistech. S vyhodou
by tento pristup mohl byt praktikovan také na hluboké zdsobnikové automaty.

Koncept 6.1. Méjme bezkontextovy #-prepisujici systém H = (Q, X, R, s), ktery nazvéme deter-
ministickym typu 2, pokud plati nasledujici.
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V kazdém stavu existuje nejvyse jedno pravidlo manipulujici s jinou nez prvni hranici. Navic
v tomto stavu jiz nedovolujeme existenci dalsiho pravidla, které by prepisovalo prvni hranici.
V piipadé pravidel pracujicich s prvn{ hranici aplikujme omezeni analogické k LL(1) gramatikdm.
To znamenad, Ze pouze pii piepisech prvni hranice je pfi vybéru pravidla provadéno jednoznacné
rozhodnut{ na zdkladé dvojice informaci: (1) aktudlnfho stavu a (2) ¢teného symbolu véty. V os-
tatnich prepisech je pravidlo jednozna¢né urcéeno pouze aktudlnim stavem. Tento obecny postup
demonstrujme na piikladu 6.2.

Piiklad 6.2. Pro samotnou definici konceptu determinismu typu 2 nepotfebujeme popisovat
zpusob prace CF#RS v piijimacim rezimu, ale pro ukdzku na piikladé si jej popiSme.

#-prepisujici systém pracuje ve své konfiguraci generativnim zpusobem, ovSem pii rozhodovani
pii prepisu podle nékterych pravidel md moznost pfecist jeden symbol ze vstupu (znacme in) a
posunout ¢teci hlavu na dalsi symbol. Nepozadujeme ptecteni celého vstupniho fetézce, ale pouze
jeho predpony nutné pro spravné fizeni prepisu prvni hranice. Pravidla pro prepis prvni hranice,
kterd pro rozhodovani ¢tou symbol ze vstupni véty, obsahuji podminku tvaru (in = seznam akcepto-
vanych symbolua tzv. podminkovd mnozina). U pravidla, které neobsahuje podminku, nezdlez{ na
vstupnim symbolu a pravidlo zadny symbol necte. Pravidla se stejnym vychozim stavem musi mit
vSechny podminkové mnoziny navzijem disjunktni, aby nedoslo k nerozhodnosti.

Megjme nasledujici pravidla deterministického CF#RS typu 2:

1: s — p ##

2: pi# — q a#b (in = {a})
3:qaft — pc#
4:pi# — f e (in={b})
S:fft—fe

Zpracovani véty aabbce pak vypadd ndsledovné: s# = p## [1] = qa#b# 2 (in =a)] =
paFtbe# [3] = qaaF#bbe# (2 (in = a)] = paa#bbec# (3] = faabbec# [4 (in =b)] = faabbee [5].

Hlavni problém, ktery jsme se snazili definici determinismu typu 2 odstranit, je problém pii
zpracovavani véty #-prepisujicim systémem pii pfepisech na ruznych mistech konfigurace, kdy
ale nevime, kterému podretézci redlné véty dana ¢ast konfigurace odpovida. Touto korespondenci
si muzeme byt jisti pouze na zacatku véty, kterd v tomto typu determinismu hraje kromé stavu
hlavni fidici roli, aniz bychom ,,zahodili“ moznost pracovat s nékterymi nebezkontextovymi jazyky
(viz priklad 6.2).

Zévérem tedy je, Ze matematicky elegantné popsatelny determinismus dany model bud téméi
neomezi, takze neni skuteéné deterministicky pro pouziti (viz typ 1), a nebo je takovyto determin-
ismus omezujici az prespiilis (typ 2).

6.2.2 Kanonické #-prepisujici systémy

Kanonické derivace v bezkontextovych gramatikdch maji zasadni vyznam v syntaktické analyze
a teoril prekladacti. Z toho plyne také motivace ke studiu kanonickych (pfedevsim nejlevejsich)
prepisit v nové zavedenych formélnich modelech, jako napiiklad #-prepisujicich systémech.
Kanoni¢nost znamena, ze se pfi prepisovani snazime postupovat vice systematicky a determini-
sticky v tom, Ze piepisujeme vyhradné nejlevéjsi aktivni symboly. Tento pojem koreluje s ome-
zovanim na n-limitovanost. Pojem kanoni¢nost budeme chépat obecné jako prepisovani nékolika
nejlevéjsich aktivnich symbola. V piipadé nejlevéjsiho (nebo zkrdcené levého) prepisu budeme
uvazovat prepisovani skuteéné toho nejlevéjsiho aktivniho symbolu (nepocitaje komponentu kon-
figurace pro aktudalni stav, viz poznamka 6.1).
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Ruznymi typy kanonickych derivaci v fizenych gramatikéich, které jsou jednim z inspiracnich
zdroju pro #-prepisujici systémy, se zabyva relativné aktudln{ ¢ldnek prof. Fernaua ([15]) a dalsich
vedeu ([10, 12, 42, 59)).

Definujme si kanoni¢nost vypocetnich kroku v #-pfepisujicich systémech dvéma zpusoby:

a) prisné kanonicky piepis jedné z k nejlevéjsich hranic bez ohledu na aktudlni stav (piimo
odpovidd omezovani posloupnosti aplikovanych pravidel na k-limitovanost, viz definice 3.1),
kde k > 1;

b) stavové-fizené kanonické piepisovani pracuje s k-nejlevéjsimi hranicemi, ovSem s ohle-
dem na aktudlni stav, tedy vybereme k nejlevéjsich vyskytu aktivnich symbolu, které lze
v aktualnim stavu néjakym pravidlem prepsat.

Ve zbytku podsekce, necht H = (Q, X, R, s) je #-pfepisujici systém, n = max({i|p;# — qx €
R}) je maximélni index prepsatelné hranice pomoci pravidel z R, k € N.

Definice 6.2. Prisné k-kanonicky viypocetni krok je vypocetni krok stupné j, kde j < k. Piisné
k-kanonicky vypocet je slozen pouze z k-kanonickych kroku a pifsné k-kanonicky jazyk L(H) =
{w] s# =* qw pomoci k-kanonického vypoctu v H}. Tiidu téchto jazyka znaéme L(CF#RS, k-
piisné kanonické).

Definice 6.3. Pro kazdy stav p € Q definujme mnozinu K(H,p) = {i| pi# — q © € R}, coz
je mnozina indexu vSech hranic pfepsatelnych systémem H ve stavu p. Vypocetni krok px =
qy nazveme stavové-rizeny k-kanonicky, pokud max(K(H,p)) — min(K(H,p)) < k. Analogicky
k predchozi definici zaved'me stavové-fizeny k-kanonicky vypocet a jazyk. Tiidu jazykd oznaéujme
L(CF#RS, stavove-fizené k-kanonické).

Vsimnéme si, ze k mé smysl volit pouze v intervalu 1 < k < n, protoze kazdy CF#RS je ze své
definice implicitné pfisné n-kanonicky.

Demonstrujme si jadro algoritmu pro prevod kazdého #-prepisujiciho systému na stavové-rizeny
1-kanonicky #-piepisujici systém, tedy L(CF#RS) C L(CF#RS, stavové-iizené 1-kanonické).

Algoritmus 6.1 (néastin). Kazdé pravidlo r: p;# — ¢ x € R, kde ¢ > min(K(H,p)) = m,
nahrad’'me novou dvojici pravidel:

Pt — <T> #
(r#—qx
kde (r) je novy stav.

Z tohoto algoritmu 6.1 vyplyvd, Ze druhy typ kanonickych vypocétu nebude pro praxi ptilis
vhodny, a zaméiime se proto déle na piisné k-kanonické prepisovani. Pro dalsi snizeni nedetermin-
ismu nds v praxi nejvice zajimé varianta s k = 1, tzv. nejlevéjsi (nebo zkrdcené levy) vypocetni
krok. Pfi tomto omezeni mnoziny pravidel nemaji smysl jind pravidla, nez ktera prepisuji prave
prvni hranici.

Mezi hypotézy, ke kterym bude vhodné se v budoucnu vratit, patii: Kazdy jazyk definovany
nejlevéjsim (tj. piisné 1-kanonickym) #-prepisujicim systémem je bezkontextovy.

Dtukaz by vyuzil taktéz nejlevéjsich prepisu v bezkontextové gramatice, kterd by pomoci prvniho
vyskytu neterminélu zachycovala informaci o aktualnim stavu puvodniho #-pirepisujiciho systému
a pomoci dalsich vyskytu pozice dalsich hranic v puvodni konfiguraci systému.

Otevieny problém 6.2. L(CF#RS, 1-piisné kanonické) C CF?
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Diukaz tohoto otevieného problému, kromé demonstrace predchozi hypotézy, vyzaduje i diukaz
opacného sméru, tj. ze existuje bezkontextovy jazyk, ktery nelze timto nejlevéjsim #-ptepisujicim
systémem popsat.

Poznamka 6.1. Pii detailnéjsim pohledu na k-kanonické prepisovani konfiguraci #-prepisujicich
systému je tfeba poznamenat, ze i kdyz se piepisu icastni také aktualni stav, my jej do konstanty k
nezapocitavame. Napftiklad pro k = 1 jsou ve skutecnosti aplikovany pfepisy na prvnim a druhém
aktivnim symbolu celé konfigurace: (1) zména aktudlniho stavu v prvni komponenté a (2) prepis
prvni hranice v druhé komponenté konfigurace.

Zavérem je vhodné podotknout, ze z praktického hlediska by mohlo byt zajimavé studovat
kombinaci k-kanonického pfepisovani a nékterého typu determinismu.

6.2.3 Poznamka o determinismu hlubokych zasobnikovych automata

Velmi podobnou ideu transformace jako u deterministického #-ptepisujiciho systému typu 1 1ze ap-
likovat na hluboké zdsobnikové automaty deterministické vzhledem k hloubce expanzi (viz definice
4.10 ¢i dusledek 1 v [50]).

Nyni tedy prezentujme jadro transformacniho algoritmu, které netvoii tplny dukaz, ale
nastifiuje, jak libovolny hluboky zdsobnikovy automat , M pifmo (bez mezipfevodu) prevést na
deterministicky vzhledem k hloubce expanzi.

Algoritmus 6.2 (néstin). Mdme-li pro libovolné p € @ dvé pravidla r’': ipA — qu € R a
" jpB — ov € R, kde i # j (tj. pravidla " a r” porusuji determinismus vzhledem k hloubce
expanz{), pak tato dvé pravidla nahradme pravidly

r’ipA — qu
pripA — (r'"YA
o' j(r"YB — ov
kde p, p’ jsou novd unikétni ndvesti pravidel a (") je novy stav. Tento vypocet iterativné opakujme,
dokud nedostaneme R obsahujici pouze deterministickd pravidla vzhledem k hloubce expanzi.

Otevienou otazkou stile zustava, zda by i silny determinismus hlubokych zdsobnikovych au-
tomatu bylo mozno zajistit podobnym, avsak rozsitenym trikem.

6.3 Syntakticka analyza

“evs

do jazyka definovaného danym piepisujicim systémem ([1, 69]).

Obecny problém fizenych ptepisujicich systému se silou mensi jak kontextové jazyky je prepis
na vice mistech konfigurace, ktery neni ani ndhodny ani nejlevéjsi, ale vétsinou je fizen konecné-
stavovym Fizenim, které vsak muze byt také nedeterministické. V piipadé jak generativnich, tak
akceptacnich systému je tedy nutné mit moznost predikovat, které aktivni symboly odpovidaji
jakym podfetézcum vysledné véty, coz je vétsinou zdsadnim problémem. Nejpiimocaiejsi, ale dosti
omezujici feSeni muze byt pozadavek na disjunktnost mnoziny pocateénich predpon takovychto
podietézcu, ¢imz zajistime jejich pohodlnou identifikaci.
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6.3.1 Programovaci jazyky

Nejcasteéjsi vyuziti syntaktické analyzy a piipadné nasledného piekladu je v oblasti programovacich
jazyku ([19, 38, 75, 76, 79]). Programovaci jazyky jsou vétsinou specifikovany pomoci bezkontextové
gramatiky, jejiz pravidla obsahuji dodatec¢né tzv. kontextové podminky, které jsou do vysledného
analyzatoru nebo ptrekladace zapracovavany viceméné manualné.

#-prepisujici systémy bohuzel neumi popsat vSechny bezkontextové jazyky, napiiklad jazyk pro
vyraz (viz pifklad 4.2 pro predem neomezeny pocet ruznych typu zévorek), coz mé zdsadn{ vliv na
jejich vyuzitelnost v oblasti popisu programovacich jazyku. Bohuzel si ani neporadi s nékterymi
paléivymi kontextovymi problémy, které se vyskytuji v programovacich jazycich.

Naptiklad problém deklarace-definice proménné, kdy ve vété programovactho jazyka (programu)
vyzaduji, aby pouziti néjaké proménné predchdzela deklarace této proménné (ne nutné tésné
pred pouzitim proménné). Zalezitost navic komplikuji strukturované programy, kde lze zanofovat
bloky a k nim odpovidajici lokdlni proménné, které mohou pres stejny identifikator prekryvat
jiné jiz deklarované proménné atd. Tento problém lze zjednoduSené vyjadiit formalnim jazykem
{(we)*| n>1, w e (X —{c})*} (viz [12]), kde w pFedstavuje identifikitor proménné; prvni vyskyt
w odpovida deklaraci a dalsi vyskyty w symbolizuji definici nebo pouziti w. ¢ slouzi jako oddélovag,
ktery se nevyskytuje v podfetézci w. Prestoze #-prepisujici systém si s timto problémem nedokaze
poradit Uplné, pofdd ho zvlada o trochu 1épe nez bezkontextova gramatika. #-pfepisujici systém
dokéze tento jazyk generovat, pokud dopfedu omezime konstantu n.

Zaver této kapitoly, kterd se zabyvala predevsim vlastnostmi bezkontextovych #-ptepisujicich
systému v relaci s praktickym vyuzitim, je nasledujici:

Predstavili jsme si nékolik typu determinismu a nastinili jejich vyjadiovaci silu; obdobné
v piipadé kanonickych prepisiu. Vétsina praktickych omezeni vSak vede k dalsimu znacénému

vevs

v oblasti mezi bezkontextovymi a kontextovymi tiidami jazykua diskutabilni.
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Kapitola 7
Zaveér

V zévérecéné kapitole provedeme tradi¢ni shrnuti vysledku a detailnéji se zamyslime nad budoucim
zkoumanim. Kratce zminime i nékteré konkrétni oteviené problémy a hypotézy, jejichz feSeni by
bylo vhodné hledat v nejblizsi budoucnosti.

7.1 Shrnuti

V préci bylo provedeno zobecnéni automatt a gramatik pod jednotnym pojmem piepisujici systém.
Piepisujici systém meéni sviij vnitini stav prepisovanim nékterych svych ¢asti (podretézci, sym-
bolu) podle definovaného chovéani. Pro tento vnitin{ stav pouzivdme pojem konfigurace, jenz byl
prevzat z teorie automati a zobecnén na piepisujici systémy. Konfigurace je koneénéd posloupnost
komponent. Komponenta je fetézec symbolu tplné abecedy. Piepisujici kroky mezi jednotlivymi
konfiguracemi provadime pomoci prepisujicich pravidel. Diky sjednoceni pojmu z oblasti gramatik
a automattu jsme mohli pohodlnéji studovat systémy vzniklé jejich kombinovdnim (kapitoly 1 a 2).

Déle byla zavedena intuitivni klasifikace omezovani a fizeni piepisujicich systému za ticelem stu-
dia jejich dynamické slozitosti, coz je pohled na slozitost trochu z jiného hlu, nez v ptipadé popisné
nebo ¢asové a prostorové slozitosti. Dynamickd slozitost sdruzuje metriky blizké teorii formalnich
jazyku podobné jako popisnd slozitost. Na rozdil od popisné slozitosti, kterd studuje efektivitu
popisu jazyka pomoci instance pfepisujictho systému (napf. kardinalitu mnoziny pravidel), dy-
namickd slozitost se zaméfuje na efektivitu samotného prepisovani pii zpracovavani véty jazyka
(napf. maximdlni dostacujici pocet vyskyti netermindlu v konfiguraci) (kapitola 3).

Ve 4. a 5. kapitole byly zavedeny nové prepisujici systémy, na kterych bylo demonstrovano
omezovani konfiguraci a omezovani posloupnosti aplikovanych pravidel. Jednalo se pfedevsim o tyto
modely (v zdvorkdch jsou uvedeny oznaceni definovanych tiid jazykua):

e bezkontextové #-prepisujici systémy (L(CF#RS)), n-pravé-linedrni #-pfrepisujici systémy
(L(n-RLIN#RS)) a zobecnéné #-prepisujici systémy (L(G#RS))

e hluboké (L(DTDP)) a redukujici hluboké zdsobnikové automaty (L(RDPDA))
e zisobnikové automaty s omezenym obsahem zdsobniku (£L(RCPDA, X))

Tyto formélni modely jsme omezovali predevsim pomoci nédsledujicich typu omezovéani, které
byly klasifikovéany v kapitole 3 (v zdvorkach je styl znacen{ t¥id jazyku):

e konecny index k (L (X))
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e k-limitovanost (;£(X))
e hloubka k (x£(X))

e omezovani konfiguraci obecnym omezujicim jazykem

Vztah dynamické slozitosti a omezovani vétsinou ddva vzniknout nekoneénym hierarchiim tiid
jazyku, coz bylo ovéfeno hned na nékolika ruznych typech prepisujicich systému (predevsim téch
fizenych nebo omezovanych).
zaloZzené na omezovani ruznych typu prepisujicich systému na zékladé jistého parametru k > 1
jsou

wL(ST) = ,L(DTDP) = ,L(RDPDA)
Li(P) = L£,(RC) = L,(CF#RS) = L;,(det; CF#RS) = £;,(G#RS)

L(k-RLIN#RS) = R

Studium omezovani, potazmo fizeni formalnich modeli je soucasti teorie formalnich jazyku jiz
nékolik desitek let, ale pordd lze v této oblasti nalézat teoretické, ale i praktické vyzvy (napf.
[24, 25, 26, 65]). Posledni ¢dst (kapitola 6) je zaméfena na vlastnosti blizké praktickému vyuziti
predstavenych #-prepisujicich systému, které tvoii jadro celého textu. Studovali jsme jak mozné
oblasti vyuziti, tak vlastnosti jako:

e ruzné definice determinismu (2 typy)

e dva typy kanonického prepisovéani a jejich vazbu na limitovanost

Ke skutecné praktické vyuzitelnosti vsak zbyva nejen propracovanéjsi modifikace nékterych
systému a algoritmu na jejich zpracovani, ale predevsim dobré aplikaéni oblast, ktera je v piipadé
#-prepisujicich systému zatim nejasna. Na druhou stranu napiiklad obecnéjsi hluboké zasobnikové
automaty mohou mnoho predstavenych konceptiu prevzit a jejich aplikovatelnost, napiiklad v syn-
taktické analyze nékterych nebezkontextovych jazykl, mé mnohem jasnéjsi obrysy.

7.2 Prinos

Nyni stru¢né shrime piinosy této préce:

1. studium kombinovanych pfepisujicich systému a zavedeni sjednocujicich pojmu, které usna-
dnuji a zobecnuj{ jejich studium (snaha o unifikovany pifstup);

2. klasifikace omezovéani formalnich modelu a pfedevsim omezovani konfiguraci prepisujicich
systému, véetné néekolika novych vysledku s timto pfistupem spjatych (nekonecéné hierarchie
t¥id jazyki);

3. predstaveni nového fizeného generativniho pfepisujiciho systému — #-prepisujiciho systému,
ktery ma nékolik zajimavych, az netradi¢nich vlastnosti a tvoii ¢asopisecky opublikované
jadro této préce.
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7.3 Budouci vyvoj

Jak uz to ve svété védy byva, tak zdaleka ne vSechny otdzky byvaji uspokojivé zodpovézeny, a
proto i tato price neni vyjimkou a v dplném zavéru diskutuje fadu zajimavych otdzek a oblasti
k budoucimu vyzkumu.

7.3.1 Rozpracované hypotézy a oteviené problémy

Kromé studia modifikaci prepisujicich systému a otevienych problému zminénych v samotném
textu se autor planuje vénovat také nékterym z nésledujicich ndmétu, hypotéz ¢i otevienych
problému.

#-piepisujici systémy

V celé préci jsme studovali prepisujici systémy s ruznymi omezenimi. Ptirozenou otdzkou vsak je,
jakd bude sila téchto modelu v pripadech, kdy dané omezeni implicitné neplyne ze samotné definice
systému (napf. omezeni na kone¢ny index u vSech typu #-pfepisujicich systémiu). Tuto otdzku jsme
si jiz polozili v otevieném problému 5.2 a jejimu studiu bude nutné vénovat v budoucnosti vice
pozornosti.

Otevieny problém 7.1. ,L(ST) C L(G#RS) C CS?
Otevieny problém 7.2. CF C L(CF#RS)?

Jen v nékolika bodech uvedme ndméty na modifikace, rozsifeni a dalsi zkoumani #-piepisujicich
systému:

e varianty nastinéné v podsekci 4.1.5: redukujici a paralelni #-pfepisujici systémy;

e zobecnéni #-prepisujicich systému smérem ke gramatikdm, kdy kromé jediného symbolu
hranice (#) opét zavedeme kone¢nou mnozinu neterminélnich symbol;

e dalsi nekone¢né hierarchie tiid jazyku definovanych bezkontextovymi #-piepisujicimi
systémy v zavislosti na kardinalité mnoziny stavi, coz je hierarchie zalozend nikoli na dy-
namické, ale spiSe popisné slozitosti.

Hluboké zasobnikové automaty

Prvnim, ¢eho si pozorny ¢tenar vsimne, je podobnost mezi #-prepisujicimi systémy (bez omezeni
na konecény index) a hlubokymi zdsobnfkovymi automaty. Oba systémy implicitné omezuji zleva
pocet proménnych, které mohou pfepisovat, oba obsahuji konecné-stavové fizeni. Na tomto misté
vyvstava tedy otdzka porovnéani jejich mocnosti.

Pro pripadné vyuziti predstavenych prepisujicich systému by bylo nutné hloubéji rozpracovat
problém determinismu. Spravnym smérem by mohla byt inspirace u LL(k) gramatik a determini-
smu typu 2 u #-piepisujicich systému. Oba piistupy by bylo velmi zajimavé aplikovat na hluboké
zasobnikové automaty.

Dalsi mozna modifikace tkvi ve zobecnéni n-limitovanosti na n-limitovanost zavislou na
konkrétnim symbolu A, tzv. (n, A)-limitovanost (viz modifikace symbolové-zavisly RDPDA v sekci
5.1.5).
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Zasobnikové automaty s omezenym obsahem zasobniku

RCPDA tvoif komplementdrni pojem k fizenym zdsobnikovym automatum ([23]). Misto omezovani{
posloupnosti aplikovanych pravidel pomoci omezujictho jazyka aplikuje RCPDA omezovani na
konfigurace, respektive obsah zdsobniku. Lze pro RCPDA dokazat podobny vysledek jako pro
automaty fizené linedrnimi jazyky?

Otevieny problém 7.3. L(RCPDA,LIN) = RE?

Nastiime dvé moznosti, jak se pokusit tuto rovnost dokézat: (1) pokusit se RCPDA omezovany
linedrnim jazykem prevést na i{zeny zdsobnikovy automat f{zeny linedrnim jazykem ([23]), ktery
pravé tiidu vsech rekurzivné spocetnych jazyki (RE) charakterizuje nebo (2) vyuzit frontové
gramatiky ([22]).

91



Literatura

1]

A. V. Aho, M. S. Lam, R. Sethi, and J. D. Ullman. Compilers: Principles, Techniques, and
Tools, 2nd ed. Addison Wesley, 2006.

A. V. Aho and J. D. Ullman. The Theory of Parsing, Translation and Compiling, Volume I:
Parsing. Prentice-Hall, Englewood Cliffs, New Jersey, 1972.

A. V. Aho and J. D. Ullman. The Theory of Parsing, Translation and Compiling, Volume II:
Compiling. Prentice-Hall, Englewood Cliffs, New Jersey, 1973.

A. V. Aho and J. D. Ullman. Principles of Compiler Design. Addison-Wesley, Reading,
Massachusetts, 1977.

R. Bidlo and P. Blatny. How to generate recursively enumerable languages using only context-
free productions and eight nonterminals. In Proceedings of 11th Conference and Competition
Student EEICT 2005, Volume 3. Faculty of Electrical Engineering and Communication BUT,
2005, pp. 536-541.

H. Borodihn and H. Fernau. Accepting grammars and systems: an overview. In Proceedings
of Development in Language Theory Conf., vol. 53. Magdeburg, 1995, pp. 199-208.

A. Bouajjani, P. Habermehl, and T. Vojnar. Abstract regular model checking. In Proc. of
16th International Conference on Computer Aided Verification—CAV’04, vol. 3114 of LNCS.
Springer-Verlag, 2004, pp. 197-202.

J. G. Brookshear. Theory of Computation. Benjamin/Cummings, Redwood City, California,
1989.

M. Chytil. Automaty a gramatiky. SNTL, Praha, 1984.

A. Cremers, H. A. Maurer, and O. Mayer. A note on leftmost restricted random context
grammars. Information Processing Letters, 2:31-33, 1973.

E. Csuhaj-Varju, J. Dassow, J. Kelemen, and Gh. Paun. Grammar systems. A grammatical
approach to distribution and cooperation. Topics in Computer Mathematics 8. Gordon and
Breach Science Publishers, Yverdon, 1994.

J. Dassow and Gh. Paun. Regulated Rewriting in Formal Language Theory. Akademie-Verlag,
Berlin, 1989.

M. Ceska. Gramatiky a jazyky. VUT FEI Brno, 1992.

H. Fernau. Graph-controlled grammars as language acceptors. Journal Automata, Languages
and Combinatorics, 2(2):79-91, 1997.

92



LITERATURA

[15]
[16]
[17]

[18]

[19]

[20]

[21]

H. Fernau. Regulated grammars under leftmost derivation. Grammars, pp. 37-62, 2000.
H. J. Hoogeboom. Coordinated Pair Systems. Universiteit Leiden, 1987.

J. E. Hopcroft and J. D. Ullman. Introduction to Automata Theory, Languages, and Compu-
tation. Addison-Wesley, Reading, Massachusetts, 1979.

O. H. Ibarra. Simple matrix languages. Information and Control, 17:359-394, 1970.

P. M. Lewis II, D. J. Rosenkrantz, and R. E. Stearns. Compiler Design Theory. Addison-
Wesley, Reading, Massachusetts, 1976.

L. Kari. On insertion and deletion in formal languages. Turku, Finland, 1991.

T. Kasai. A hierarchy between context-free and context-sensitive languages. Journal of Com-
puter and System Sciences, 4:492-508, 1970.

H. C. M. Kleijn and G. Rozenberg. On the generative power of regular pattern grammars.
Acta Informatica, 20:391-411, 1983.

D. Kolar and A. Meduna. Regulated pushdown automata. Acta Cybernetica, 4:653-664, 2000.

D. Kolar. Pushdown Automata: Another Extensions and Transformations. FIT VUT, Brno,
CZ, 2005.

D. Kolar and A. Meduna. Regulated automata: From theory towards applications. In Proceed-
ing of 8th International Conference on Information Systems Implementation and Modelling
ISIM’05. MARQ, Ostrava, CZ, 2005, pp. 33-48.

M. Kot. Rizené gramatiky [Diplomovd price]. VSB — Technickd univerzita Ostrava, Fakulta
elektrotechniky a informatiky, Katedra informatiky, 2002.

Z. Krivka. Dvoucestné k-linearni n-komponentni gramatické systémy. In Proceedings of the

10th Conference and Competition STUDENT EEICT 2004 Volume 1. Faculty of Electrical
Engineering and Communication BUT, 2004, pp. 203-205.

Z. Kiivka. Zasobnikové automaty s omezenym obsahem zasobniku. In ACM STUDENT CZ,
2004, pp. 8.

Z. Ktivka. Recursive erasing in programmed grammars. In Pre-Proceedings MEMICS 2005,
2005, pp. 139-144.

Z. Kiivka. String-partitioning systems. In Proceedings of 11th Conference and Competition
STUDENT EFEICT 2005 Volume 3. Faculty of Electrical Engineering and Communication
BUT, 2005, pp. 556-560.

7. Kiivka. String-partitioning systems. In Proceedings of International Interdisciplinary HON-
EYWELL EMI 2005. Faculty of Electrical Engineering and Communication BUT, 2005, pp.
217-221.

Z. Kiivka and A. Meduna. Random context and programmed grammars of finite index have the
same generative power. In Proceedings of 8th International Conference ISIM’05 Information
Systems Implementation and Modelling, 1st edition, 2005, pp. 67-72.

93



LITERATURA

[33]

[34]

[44]

[45]

[46]

[47]

[48]

[49]

[50]

7. Kiivka and A. Meduna. General top-down parsers based on deep pushdown expansions. In
Proceedings of 1st International Workshop on Formal Models (WFM’06), 2006, pp. 11-18.

Z. Kiivka, A. Meduna, and R. Schonecker. Generation of languages by rewriting systems that
resemble automata. International Journal of Foundations of Computer Science, 17(5):1223—
1229, 2006.

7. Kiivka, A. Meduna, and R. Schénecker. Reducing deep pushdown automata and infinite
hierarchy. In MEMICS 2006 Second Doctoral Workshop on Mathematical and Engineering
Methods in Computer Science, 2006, pp. 214—221.

Z. Kiivka and R. Schénecker. Reducing deep pushdown automata. In Proceedings of the 12th
Conference and Competition STUDENT EEICT 2006 Volume 4, 2006, pp. 365-369.

Z. Kiivka and R. Schonecker. String-partitioning systems and an infinite hierarchy. In Pro-
ceedings of 1st International Workshop on Formal Models (WEM’06), 2006, pp. 53-60.

R. C. Linger, H. D. Mills, and B. 1. Witt. Structured Programming: Theory and Practice.
Addison-Wesley, Reading, Massachusetts, 1979.

P. Linz. An Introduction to Formal Languages and Automata. D.C. Heath and Co., Mass,
Lexigton, 1990.

L. Lorenc and A. Meduna. Self-reproducing pushdown transducers. Kybernetika, 41(4):531—
537, 2005.

T. Masopust and A. Meduna. Descriptional complexity of grammars regulated by context
conditions. In LATA 2007 Pre-proceedings. Tarragona, ES, 2007, pp. 403—411.

H. A. Maurer. Simple matrix languages with a leftmost restriction. Information and Control,
23:128—-139, 1973.

A. Meduna. Syntactic complexity of context-free grammars over word monoids. Acta Infor-
matica, 33:457-462, 1996.

A. Meduna. Four-nonterminal scattered context grammars characterize the family of recur-
sively enumerable languages. International Journal of Computer Mathematics, 63:67-83, 1997.

A. Meduna. On the number of nonterminals in matrix grammars with leftmost derivations.
LNCS, 1217:27-38, 1997.

A. Meduna. Descriptional complexity of multi-continuous grammars. Acta Cybernetica,
13:375-384, 1998.

A. Meduna. Prefix pushdown automata and their simplification. International Journal of
Computer Mathematics, 71(1):1-20, 1999.

A. Meduna. Automata and Languages: Theory and Applications. Springer, London, GB, 2000.

A. Meduna. Moderni Teoretickd Informatika [materidly k predndskdam/]. FIT VUT, Brno, CZ,
2004.

A. Meduna. Deep pushdown automata. Acta Informatica, 2006(98):114-124, 2006.

94



LITERATURA

[51]

[52]

[53]

[54]

[55]

[56]
[57]

[66]
[67]
(68]

[69]
[70]

[71]

A. Meduna and H. Fernau. A simultaneous reduction of several measures of descriptional
complexity in scattered context grammars. Information Processing Letters, 86:235-240, 2003.

A. Meduna and D. Kolaf. One-turn regulated pushdown automata and their reduction. Fun-
damenta Informaticae, 16:399-405, 2002.

A. Meduna and M. Svec. Grammars with Context Conditions and Their Applications. John
Wiley & Sons, Hoboken, New Jersey, USA, 2005.

A. Meduna and M. Vitek. New language operations in formal language theory. Schedae
Informaticae, 2004(13):123-150, 2004.

E. Moriya, D. Hofbauer, M. Huber, and F. Otto. On state-alternating context-free grammars.
Theoretical Computer Science, 337:183-216, 2005.

C. H. Papadimitriou. Computational Complezrity. Addison-Wesley, Reading, Mass, 1994.

P. Prusinkiewicz and A. Lindenmayer. The Algorithmic Beauty of Plants. Springer-Verlag,
New York, 1990.

Gh. Paun. An infinite hierarchy of matrix languages. Stud. Cerc. Mat., 32:697-707, 1980.

Gh. Paun. On leftmost derivation restriction in regulated rewriting. Rev. Roumaine Math.
Pures Appl., 30:751—758, 1985.

R. D. Rosebrugh and D. Wood. A characterization theorem for n-parallel right linear lan-
guages. Journal of Computer and System Sciences, 7:579-582, 1973.

R. D. Rosebrugh and D. Wood. Restricted parallelism and right linear grammars. Utilitas
Mathematica, 7:151-186, 1975.

D. J. Rosenkrantz. Programmed grammars and classes of formal languages. Journal of the
ACM, 16:107-131, 19609.

G. Rozenberg and P. Doucet. On Ol-languages. Information and Control, 19:302-318, 1971.

G. Rozenberg and A. Salomaa. Handbook of Formal Languages, vols. 1-3. Springer, Berlin,
1997.

L. Rychnovsky. Parsing of context-sensitive languages. In Information Systems and Formal
Models (Proceedings of 2nd International Workshop on Formal Models (WFM’07)). Silesian
University, 2007.

A. Salomaa. Theory of Automata. Pergamon Press, London, 1969.
A. Salomaa. Formal Languages. Academic Press, New York, 1973.

A. Salomaa. Computation and Automata. Cambridge University Press, Cambridge, England,
1985.

S. Sippu and E. Soisalon-Soininen. Parsing Theory. Springer-Verlag, New York, 1987.

S. Sippu and E. Soisalon-Soininen. Parsing Theory II: LR (k) and LL(k) Parsing (Monographs
in Theoretical Computer Science. An EATCS Series). Springer, 1990.

J. Slapal. Metody diskrétni matematiky. VUT FSI Brno, Technickd 2, Brno, 2001.

95



LITERATURA

[72]

73]

[74]

[75]

[76]

[77]

(78]
[79]

S. H. von Solms. Modelling the growth of simple biological organisms using formal language
theory. Manuscript.

T. A. Sudkamp. Languages and Machines: An Introduction to the Theory of Computer Science,
2nd ed. Addison-Wesley, Reading, Massachusetts, USA, 1996.

A. P. J. van der Walt. Random context grammars. In Proceedings of the Symposium on
Formal Languages. Oberwolfach, 1970.

P. Wegner. Programming language semantics. In R. Rustin, ed., Formal Semantics of Pro-
gramming Languages. Prentice-Hall, Englewood Cliffs, New Jersey, 1972, pp. 149-248.

M. Wolfe. High Performance Compilers for Parallel Computing. Addison-Wesley Publishing
Company, Inc., 1996.

D. Wood. m-parallel n-right linear simple matrix languages. Utilitas Mathematica, 8:3-28,
1975.

D. Wood. Iterated a-ngsm maps and v systems. Information and Control, 32(1), 1976.

D. Wood. Paradigms and Programming with PASCAL. Computer Science Press, Rockville,
Maryland, 1984.

96



Seznam symbolu a zkratek

O konec dukazu lemmatu

[ | konec dukazu véty nebo dusledku

] prazdnd mnozina

U sjednoceni mnozin

N prunik mnoZzin

— operace od¢itani; zaporné znaménko

X doplnék mnoziny X vzhledem k danému univerzu
2X potenéni mnozina mnoziny X

X kartézsky soucin

€ nélezejici; je prvkem mnoziny

¢ nendlezejici; neni prvkem mnoziny

C je vlastni podmnozinou

C je podmnozinou

= symbol relace piimého piepisu; vypocetniho kroku; derivace
=*  reflexivni a tranzitivni uzavér relace =; ptepisuje
=71 tranzitivni uzdvér relace =; netrividlné piepisuje
=" n—nésobny soucin (n-t4 mocnina) relace =, n > 0;

prepisuje v n krocich

symbol pfepsani; prepis
symbol prepsani; redukuj
symbol hranice; dno zasobniku

% T

symbol rovnosti; je rovno

symbol nerovnosti; neni rovno; rizné od
mensi nebo rovno; relace usporadani
mensi; relace ostrého usporadani

vétsi nebo rovno

AVAVANRVANN 'N

ndsobeni (mozno vynechat)

oddélova¢ v mnozinovém konstruktu; svisla zavorka

délka posloupnosti/fFetézce x

|,]  z&vorky ohrani¢ujici pravidlo (pro lepsi oddéleni od textu)
oddélovac¢ pro navésti a oznacovany objekt

8

(,) thlové zavorky; ohranic¢eni viceznakovych symboli nebo stavi

* symbol volného monoidu, neni-li v kontextu uvedeno jinak;
iterace

+

symbol volné semigrupy, neni-li v kontextu uvedeno jinak;
pozitivni iterace

>,<4  pomocné symboly; smér pruchodu fetézce

A,$ zdstupné a pomocné symboly

N mnozina kladnych celych ¢isel

Ny mnozina nezdpornych celych ¢isel (véetné nuly)
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fecké pismeno alfa
fecké pismeno béta
fecké pismeno gama
tecké pismeno delta

> A e

o, =2

fecké pismeno epsilon; symbol prazdného fetézce
fecké pismeno éta
fecké pismeno my

m== o
2"

fecké pismeno ks
fecké pismeno pi
fecké pismeno rd
fecké pismeno sigma; suma

Q

fecké pismeno tau
fecké pismeno chi

DX A M 3

€

fecké pismeno omega

Znaceni trid jazyku

CF

Cs

L(CF#RS)
L£(detTCF#RS)

(DTDP)

(FA)
(G#RS)

REG

ttida bezkontextovych jazyku

tiida kontextovych jazyku

tiida jazyku generovanych bezkontextovymi #-prepisujicimi systémy
ttida jazyku definovanych deterministickymi bezkontextovymi
#-prepisujicimi systémy typu T

tiida jazyku pfijimanych hlubokymi zasobnikovymi automaty

tiida jazyku (déle jen tf. j.) pfijimanych koneénymi automaty

ttida jazyku generovanych zobecnénymi #-piepisujicimi systémy
tfida jazyku generovanych n-pravé-linedrnimi #-prepisujicimi systémy
tfida jazyku generovanych programovanymi gramatikami

tiida jazyku pfijimanych zdsobnikovymi automaty (déle jen zds. aut.)
ttida jazyku generovanych gramatikami s rozptylenym kontextem
tfida jazyku generovanych stavovymi gramatikami

tT. j. pfijimanych zds. aut. s omezenym obsahem zasobniku jazykem z X
tf. j. definovanych zprava-doleva redukujicimi hlubokymi zés. aut.

tt. j. definovanych zleva-doprava redukujicimi hlubokymi z&s. aut.
ttida jazyku definovanych n-limitovanym modelem X;

tiida jazyku definovanych modelem X hloubky nejvyse n

ttida jazyku definovanych modelem X indexu k

ttida jazyku definovanych modelem X s kontrolou vyskytu

tiida jazyku definovanych modelem X bez vymazdvajicich pravidel
t¥ida linedrnich jazyku

tiida jazyku generovana m-paralelnimi n-pravé-linearnimi
jednoduchymi maticovymi gramatikami

ttida rekurzivné spocetnych jazykiu;

tfida jazyku generovanych neomezenymi gramatikami

tfida reguldrnich jazyku
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