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1 Uvod

Model paralelnych kooperujicich systémov gramatik (PCGS) sa skima viac ako 15
rokov. Uz v roku 1989 Gh.Paun a L.Santean v ¢lanku Parallel communicating gram-
mar systems: The reqular case zaviedli tento model. Vzniklo vela élénkov, ktoré skimali
rozne aspekty tohto modelu. Autori vo svojich vysledkoch ¢asto pouzivali rozne pred-
poklady na gramatiky v komponentach PCGS. Nie je vzdy je jasné, ¢ sa zmenou
predpokladov meni aj popisna sila PCGS a ¢i si tie predpoklady podstatné pre plat-
nost vysledku.

Cielom predkladanej préce je analyzovat existujice tvrdenia v oblasti PCGS s regu-
lérnymi komponentami (PCGSREG) z hladiska predpokladov na gramatiky v kompo-
nentach. V praci sa zaoberame vplyvom predpokladu striktnosti na reguldrne gramatiky
v komponentach PCGS. Predkladand préca pozostava z kapitol Zakladné definicie a
pojmy, PCGS so striktne reguldrnymi komponentami a Simuldcia PCGS Turingovym
strojom.

V kapitole Zakladné definicie a pojmy zavedieme model paralelnych kooperujicich
systémov gramatik s reguldrnymi komponentami, zadefinujeme regularnu gramatiku,
striktne reguldrnu gramatiku a dalsie pojmy pre potreby predkladanej prace.

Kapitola PCGS so striktne reguldarnymi komponentami (PCGSSREG) obsahuje
tvrdenia popisujice vlastnosti odvodeni PCGSSREG, ktoré vyuzivame v tejto praci.
Hlavnym vysledkom je Veta 3.1, v ktorej tvrdime, ze PCGSSREG stupna m su slabsie
ako PCGSREG stupna m pre kazdé pevné m > 3. Motivaciou pre vznik tohto tvrdenia
bol dokaz nekone¢nosti hierarchie PCGSREG v ¢lankoch [HKK94, SK92]. Konkrétne
dokaz tvrdenia, ze jazyk L = {alay ...a5,, | n € N} patri do triedy jazykov generova-
nych PCGSREG stupiia m + 1, kde m > 1. Systém skonstruovany v tomto dokaze a
generujtci jazyk L podstatne vyuziva retazové pravidld. Striktne reguldrne gramatiky
retazové pravidld neobsahuji a to nds priviedlo k dokazu Vety 3.1, v ktorom pouzijeme
jazyk L.

V kapitole Simuldcia PCGS Turingovym strojom sa zaoberdame simulaciou PCGS
Turingovym strojom v linedrnom c¢ase. V ¢lanku [HKK94] bol dosiahnuty vysledok,
7ze PCGSREG majice acyklickd komunika¢ni struktiru vieme simulovat Turingovym
strojom v linedrnom ¢ase. Ale pre PCGSREG bez obmedzenia komunikénej struktiry
nie je znamy vysledok o simuldcii Turingovym strojom v linedrnom c¢ase. To nds
inspirovalo k otdzke, ¢i nie je mozné simulovat PCGSSREG Turingovym strojom v
linedrnom case. Vo vete 4.1 ukdzeme, ze PCGS so stéle generujicimi striktne regula-

rnymi komponentami vieme simulovat Turingovym strojom v linedrnom ¢ase. Dokaz
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tohto tvrdenia je konstrukény. Uvedieme konstrukciu Turingovho stroja simulujiceho
PCGS so stale generujucimi striktne regularnymi komponentami a technické detai-
ly konstrukcie ilustrujeme na prikladoch, dokazeme ze, skonStruovany Turingov stroj
simuluje dany systém, a ze ho simuluje v linedrnom ¢ase. Konstrukcia Turingovho stro-
ja v dokaze Vety 4.1 je technicky néroény a pringsa novy pohlad na simuldciu PCGS
Turingovym strojom.

Predkladana préaca prinasa dva nové vysledky, ktoré prispievaju k porozumeniu
vyznamu striktnosti v PCGSREG. Nasou snahou bolo naplnit ciel préce a dosiahnuf
zaujimavé vysledky, ktorymi je mozné sa dalej ingpirovaf a tak nadchnif citatela pre

dalsie skiimanie modelu paralelnych kooperujtcich systémov gramatik.



2 ZAKLADNE DEFINICIE A POJMY 3

2 Zakladné definicie a pojmy

Zavedieme definiciu paralelného kooperujiceho systému gramatik s regularnymi kom-
ponentami (oznac¢ujeme PCGSREG) a suvisiacich pojmov a oznaceni. Tieto definicie
vychadzaji z [Sla00]. Nech V je abeceda, mnozinu vsetkych slov nad V' oznac¢ujeme
V*, prazdne slovo oznacujeme ¢, |z| je dizka slova z,2 € V* a |z|y je pocet viskytov

symbolov z abecedy U v slove x,x € V*.
Definicia 2.1. Reguldrna gramatika je frazova gramatika, v ktorej P C N x (T*UT*N)

Definicia 2.2. Nech m > 1 je prirodzené ¢islo. Paralelnym kooperujicim systémom
gramatik s requldrnymi komponentami stupria m (oznacujeme PCGS,, REG) nazyvame

m + 3-ticu
I = (N,K,T,Gy,...,Gp),

kde N je abeceda neterminélov, T je abeceda terminédlov, K = {Q1,...,Qm} je mnozina

komunika¢nych symbolov (tieto mnoziny su disjunktné) a
Gi = (NUKaTvplao-l)’ngngw
su reguldrne gramatiky, pricom Vi, P; C N x (T*UT*(NUK)) Piseme Vp = NUKUT.

Gramatiku G;,1 < ¢ < m, nazyvame komponentom systému. Prvy komponent G
nazyvame hlavnou gramatikou. Konfigurdciou systému nazyvame m-ticu (z1,...,Zm)
slov z Vi¥. Komponentom konfigurdcie (alebo vetnou formou) nazyvame z;, pre nejaké
1,1 < ¢ < m alebo hovorime len o komponente ak odkaz na konfiguraciu je zrejmy z

kontextu.

Definicia 2.3. Nech I' = (N, K,T,G1,...,Gp),m > 1 je PCGS,,REG, potom krok
odvodenia systému definujeme ako bindrnu reldciu =1 nad konfiguraciami systému
(@1, xm), Wi, Ym), T, i € VT, 1 < i < m, definujeme takto: plati (z1,...,zm) =T

(y1,--.,Ym) ak nastane jeden z dvoch pripadov:

1. |zilk = 0,1 < i <maVil<i<m existuje, krok odvodenia v gramatike G;,

x; =q; Yi alebo x; € T™ potom y; = x;

2. 3i,1 < i < m také ze |z;|g > 0, potom pre kazdé také i nech z; = 2Qj,, 1 <
Ji <m,z € T* ak |z |k = 0, potom y; = zxj, ay;, =S5j,. Ak |z |k # 0, tak

Y = x4, Vi, 1 <1 < m, pre vietky vyssie nedefinované y;, y; = x;.
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V prvom pripade hovorime o prepisovacom kroku a v druhom o komunikacénom kroku
odvodenia. Prvy krok odvodenia PCGSREG je zrejme prepisovaci krok. Pri komu-
nikéacii komponent z; danej konfiguracie nahradi komunika¢ny symbol ;. Hovorime,
7e Q; je uspokojeny. Komunikaény krok mé prednost pred prepisovacim krokom. Ak
nejaké komunika¢né symboly nie st uspokojené v danom komunika¢nom kroku, budu
uspokojené v nasledovnych krokoch alebo sa systém zastavi. Prepisovanie nie je mozné
ak sa v lubovolnej vetnej forme gramatik systému vyskytuje asporii jeden komunikaény

symbol.

Definicia 2.4. Odvodenie PCGSREG je postupnost konfiguracii takd, Ze po sebe

nasledujice konfiguracie su v reldcii = a prvé konfiguracia je (o1, ...,09).

Poznamka 1. Reflexivny tranzitivny uzaver relacie =, oznacujeme =*.

Pozndmka 2. Odvodenie PCGSREG sa moze zastavit v dvoch pripadoch:

1. v prepisovacom kroku v aktudlnej konfigurdcii (z1, ...,z ), kde komponent x; nie

je terminalny vzhladom na Gj, ale v G; neexistuje pravidlo aplikovatelné na z;

2. v komunika¢nom kroku nastane zacyklenie poziadaviek gramatik, vetna forma
gramatiky G;, obsahuje @);,, gramatika G;, obsahuje Q;,, atd. az vetnd forma
gramatiky Gj, obsahuje Q;, (k > 1,1 <iy,...,ix < m). Zrejme ziaden z Q;;,1 <

j < k nemdze byt uspokojeny.

Poznamka 3. Nech T' je PCGSREG, potom orientovany graf (V, E), kde V = {G | G
je komponent systému I'}, (G;,G;) € E,G;, G st komponenty systému, a plati ze
asponi jedno pravidlo gramatiky G; obsahuje Q;, zndzornuje moznti komunikéciu medzi

gramatikami, hovorime o komunikacnej struktire.

Definicia 2.5. Nech I' je PCGSREG. Jazyk generovany systémom I je
LT) = {xe€T"|(01,02,...,0m) =T (z,00,...,0m),; € V[,2 <i <m}

Definicia 2.6. Nech I' je PCGS,,REG, kde m > 1. Gramatiku G; pre nejaké 1 < i <
m systému I' nazyvame gramatika v hre pre dant konfiguraciu (z1, ..., zy,) systému I’

ak |z;|;y > 0 alebo |z;|x > 0. Inak hovorime o gramatike mimo hry v danej konfiguracii.

Poznamka 4. Nech I' je PCGSREG. Hovorime, ze gramatika systému I' sa dostane
mimo hry v danom kroku odvodenia systému, v = v. Ak pre konfiguraciu u je gra-
matika v hre a pre konfigurdciu v je mimo hry. Gramatika systému sa dostane do hry
v danom kroku odvodenia, u = v, ak pre konfigurdciu u je gramatika mimo hry a pre

konfigurdciu v je v hre.
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Definicia 2.7. Striktne reguldrnou gramatikou nazyvame regularnu gramatiku, pre

ktorua plati, ze jej pravidla maji nasledovny tvar:

A — €
A — a

A — aB kde A,Be NANaeT

Pozndmka 5. Paralelné kooperujice systémy gramatik so striktne regularnymi kompo-
nentami budeme oznac¢ovat PCGSSREG.

Definicia 2.8. Hovorime, ze I' je PCG.S so stale generujicimi regularnymi komponen-
tami, ak I' je PCGSREG a zaroven gramatiky v komponentdch systému I' neobsahuju
e-ové pravidla, pravidla typu A — €, A € N, a ziadna gramatika systému okrem hlavnej

gramatiky neobsahuje pravidld typu A — a,A € N,a e T.
Poznamka 6. Paralelné kooperujice systémy gramatik so stile generujicimi regularny-
mi komponentami budeme oznacovat PCGSgREG.

Pozndmka 7. Pravidld reguldrnej gramatiky typu A — a,A € N,a € T* budeme

nazyvat deaktivujicimi pravidlami.
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3 PCGS so striktne regularnymi komponentami

Charakterizujeme odvodenie systému PCGS so striktne regularnymi komponentami a
dokazeme, ze PCGS so striktne reguldrnymi komponentami su slabsie ako PCGS so

vSeobecnymi reguldrnymi komponentami.

Lema 3.1. Nech ' je PCGSREG a nech L(T") # 0. Na zaciatku odvodenia T' si vietky

komponenty systému v hre.

Dokaz. Jednotlivé komponenty pociatoénej konfiguracie systému si pociatotné neter-
minaly zodpovedajucich gramatik systému. Preto vSetky gramatiky systému si na

zaciatku odvodenia systému v hre. O

Lema 3.2. Nech I' je PCGSREG a u,v su konfigurdcie odvodenia systému, pricom
plati w = v. Nech gramatika systému G je v hre pre u, ale mimo hry vo v. Ak
dany krok odvodenia bol prepisovact, gramatika aplikovala deaktivujice pravidlo. Inak

gramatika G komunikovala s gramatikou mimo hry v u.

Doékaz. Majme I', ktoré je PCGSREG, a u =1 v je krok odvodenia I', taky ze gra-
matika systému G je pre w v hre a mimo hry vo v. Ak krok u = v je prepisovaci
krok, zrejme gramatika G pouzila deaktivujice pravidlo, kedze G je reguldrna. Nech
u = v je komunikaény krok. Ak by gramatika G nekomunikovala s inou gramatikou,
jej vetna forma by ostala bez zmeny, teda by bola v hre aj pre v. Taktiez, ak by v
tomto kroku inad gramatika poziadala o vetni formu gramatiku G, bola by v hre pre v.
Gramatika musela v danom kroku oslovif ini gramatiku, kedze gramatiky sd reguldrne,

aby gramatika G bola vo v mimo hry, musela byt ziadana gramatika mimo hry v u. [

Lema 3.3. Nech I' je PCGSREG. Pocet gramatik mimo hry poc¢as odvodenia systému

I" je neklesajuci.

Doékaz. Mame I' € PCGSREG. Na zaciatku odvodenia si vSetky gramatiky systému
v hre, vyplyva z Lemy 3.1. Gramatika systému sa moze dostat mimo hry v prepisova-
com kroku pouzitim deaktivujiceho pravidla alebo v komunika¢nom kroku odvodenia
oslovenim gramatiky mimo hry, vyplyva z Lemy 3.2. V prvom pripade pocet gramatik
mimo hry stipa a v druhom pripade ostdva rovnaky. Gramatika oslovujica gramatiku
mimo hry je v hre a dostdva sa mimo hry a zaroven oslovenad gramatika sa vracia k
pociatoénému netermindlu a teda sa dostava do hry. Komunikujice gramatiky si vy-
menia postavenie. Toto je jediny sposob ako sa moze gramatika mimo hry dostat znovu
do hry. Nie je to mozné pocas prepisovacieho kroku, pretoze vetna forma gramatiky mi-

mo hry sa v prepisovacom kroku nemeni. Dosledkom ¢oho je dokazované tvrdenie. [
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Lema 3.4. Nech I je PCGSSREG. Plati, Ze v kazdom prepisovacom kroku daného
systému, kazZdd gramatika v hre v konfigurdcii pred wvaZovanym krokom predl/zvi v tomto

kroku svoju vetni formu prdve o jeden termindl alebo sa dostane mimo hry.

Dékaz. NechT' € PCGSSREG, w € L(I') anech C,, je odvodenie slova w v I'. Zoberme
lubovolny prepisovaci krok odvodenia C,,, u = v, taky Ze existuje gramatika systému G,
ktord je v hre pre u, nech x je vetna forma gramatiky G v u. x = yA,y € T*, A€ N,
kedze uvazujeme prepisovaci krok. Gramatika G je striktne reguldrna, a preto méoze
pouzit iba pravidla tvaru A — aB, A€ N,a € T, B € N UK, kedy svoju vetni formu
predlz, alebo pravidla tvaru A — a, A€ N, a € T U {€}, kedy sa dostava gramatika

mimo hry. Ak a # € zaroven prediii termindlnu cast svojej vetnej formy. O

Lema 3.5. Nech I' € PCGSSREG, potom plati:

Vw e L(I"); w=€eV Iv,u; w=vuAv#eAv generuje hlavnd gramatika.

Dokaz. 7 liem 3.1, 3.4 vyplyva, ze v prvom kroku odvodenia (prepisovaci krok) daného
systému vsetky gramatiky systému predfiia svoje vetné formy o prave jeden termindl
alebo sa dostdvaju mimo hry. Ak sa hlavnd gramatika dostane mimo hry potom
w=€eVw=a,a €T, teda tvrdenie plati. Nech pouzila pravidlo tvaru A — aB,a €
T,A € N,B e NUK. Ak dalej v odvodeni slova hlavna gramatika nie je poziadana
o vetnud formu, tvrdenie zrejme plati. Ak bola poziadand, hlavnd gramatika sa vrati k
pociatocnému neterminalu, potom nastava rovnaka situdcia ako v prvom kroku odvo-

denia. O

Lema 3.6. Nech I' je z PCGSSREG. Pre gramatiku systému G v hre v konfigurdcii

z odvodenia daného systému, plati

1. Ak z je pocdiatoéna konfigurdcia, vetnd forma gramatiky v tejto konfigurdcii je jej

pociatocény netermindl.

2. Ak pre z existuje odvodenie systému zg =% z1 = z9 = z, také Ze z1 = 29
je krok odvodenia systému, v ktorom gramatika G v komunikdcii odovzdd svoju
vetni formu a medzi konfigurdciami za, z st iba komunikacné kroky. Potom vetnd

forma gramatiky G v z je jej pociatoény netermindl.

3. Inak vetnd forma gramatiky G v z obsahuje asponi k,k > 1 termindlov, kde k je
pocet prepisovacych krokov od pociatocnej konfigurdcie, ak gramatika od zaciatku
odvodenia po konfigurdciu z neodovzdala svoju vetnid formu, alebo od poslednej

konfigurdcie pred z, v ktorej gramatika odovzdala vetni formu.
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Doékaz. Majme I, ktoré je z PCGSSREG. Nech C je nejaké odvodenie systému I'. Do-
kazeme, ze pre konfigurdcie tohto odvodenia plati dokazované tvrdenie. Prvy a druhy
bod tvrdenia vyplyva priamo z definicie PCGSREG. Dokéazeme treti bod tvrdenia.
Uvazujme konfiguraciu z odvodenia C, spiﬁajﬁcu predpoklady tretieho bodu tvrdenia.
Nech pocet prepisovacych krokov, od zaciatku odvodenia po z, ak gramatika G pred z
neodovzdala svoju vetnd formu, alebo od poslednej konfiguracie pred z, nasledujicej
po kroku odvodenia, v ktorom gramatika odovzdala vetnd formu, po z, je k. Vsetky
terminaly obsiahnuté v x vygenerované gramatikou G, vznikli v ¢asti odvodenia od
posledného odovzdania vetnej formy gramatiky G po z, alebo ak tato situacia pred z
nenastala, od pociatocnej konfigurdcie po z. Z toho a z Lemy 3.4, z faktu, ze G je
v hre v z, vyplyva, Zze x obsahuje aspon k termindlov (alebo prave k, ak gramatika
v uvazovanej ¢asti odvodenia nevykomunikovala vetnd formu obsahujicu aspon jeden
termindl, teda z obsahuje termindly generované len gramatikou G). Kedze z nie je
pociatoéna konfiguracia, ani konfiguracia nasledujica po kroku, v ktorom gramatika G
odovzdala vetnu formu, bez toho aby medzi konfigurdciou po tomto kroku a uvazovanou

konfiguraciu nebol vykonany aspon jeden prepisovaci krok, vyplyva, ze k > 1. O

Lema 3.7. Nech I' je PCGS,,SREG,m > 1 a V1 <i<m,o0; — € ¢ P; . Gramatika
systému, ktord je v nejakej konfigurdcii systému mimo hry, md v nej neprdzdnu vetnu

formu.

Dékaz. Nech I' je PCGS,,SREG, m > 1. Nech C je nejaké odvodenie systému I". A
nech gramatika G systému je mimo hry v konfiguracif z odvodenia C. Nech konfiguracia
7o odvodenia C je posledna konfiguracia pred z, v ktorej bola gramatika G v hre. A
nech zy = z; je krok uvazovaného odvodenia. Vetnd forma gramatiky G v z je rovnaka
ako v z1, priamo plati, ak z = z;, inak to vyplyva z faktu, ze vetna forma gramatiky
mimo hry sa iba kopiruje. Pre platnost tvrdenia staci, ked ukizeme, 7e gramatika G
m4 neprazdnu vetni formu (oznaéme x1) v z1. Z Lemy 3.6 vyplyva, ze vetna forma
gramatiky G v z9, ozna¢me xo, je rovnd pociatotnému netermindlu gramatiky G alebo
obsahuje asponi jeden terminal. Ak zo je poCiatoény neterminal gramatiky G, krok
29 = z1 musel byt prepisovaci, aby G' mohla byt mimo hry v z;. Z Lemy 3.2, vyplyva,
7e G v uvazovanom kroku, pouzila deaktivujice pravidlo. Kedze pociatoény neterminél
nemoze ist na prazdne slovo, 1 je neprazdne. Ak xo obsahuje aspoi jeden terminal, x1
je neprézdne. Kedze z Lemy 3.2, vyplyva, Ze vetnd forma gramatiky, ktora sa dostane
mimo hry v nejakom kroku, ostane rovnakd alebo sa prediZi. Dokéazali sme, ze x1 je

neprazdne, teda aj platnost tvrdenia. O

Lema 3.8. Nech I' je PCGS,,SREG a Vi,1 < i < m,o0; — € ¢ P,. V kaZdom
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komunikacnom kroku odvodenia systému I' sa vykomunikuje vetnd forma obsahujica

aspon jeden termindl.

Dokaz. Nech I je systém spfﬁajﬁci predpoklady tvrdenia a nech u = v je komunikaény
krok odvodenia. Nech v tomto kroku je uspokojeny komunikaény symbol @;,1 < i < m.
Musime ukazat, Ze vetna forma gramatiky G; v konfiguracii u, ozna¢me x, obsahuje
aspon jeden termindl. Pretoze x je vetna forma vykomunikovana v uvazovanom kroku.
Ak G; je v hre v konfiguracii u, z Lemy 3.6 vyplyva, Zze x obsahuje aspon jeden terminél,
kedze u nie je pociatoénd konfiguracia (prvy krok odvodenia je prepisovaci), ani kon-
figuracia spfﬁajlica predpoklady druhého bodu Lemy. Ak G; je mimo hry v u z Lemy

3.7 vyplyva, Ze x je neprazdna a teda aj obsahujica aspon jeden terminal. O

Definicia 3.1. Nech I" je PCGS,,REG,m > 1 a nech z; = (x141,...,2mAn), 22 =
(y1iB1, .. s YmBm), Ti,yi € T*, A;, B; € TUK U{e}, 1 < i < m su konfiguricie systému
I'. Hovorime, ze konfiguracie z1,z2 su ekvivalentné (oznacujeme z; = z3) ak, Vi, 1 <

Pozndmka 8. Relacia = je zrejme relacia ekvivalencie. Pocet tried tejto ekvivalencie,
ked uvazujeme konfiguricie systému stupna m, pricom N je mnozina netermindlov

systému a K je mnozina komunika¢nych symbolov systému, je
A = (IN|+|K[+1)™

Lema 3.9. Nech I' je PCGS,,SREG,m > 1 a z = (2141, ...,mAn) je konfigurdcia
systému T, kde Vi, 1 < i < m,z; € T*,A; € TU K U {e}, ziskatelnd z pociatocnej
konfigurdcie po n krokoch odvodenia systému I'. Plati Vi, 1 < i < m,|z;| < 2™.

Dékaz. Nech I je PCGS,,SREG,m > 1. Nech z = (2141, ...,2mAn) je konfiguricia
systému I', kde Vi, 1 <i <m,z; € T*,A; € T U K U {e}. Tvrdenie dokdzeme matema-
tickou indukciou na pocet krokov odvodenia (o1, ...,0.,) =* 2, ozna¢me i
1.¢=0
Uvazovana konfigurdcia z je pociatoénd konfiguricia. Ziadna komponenta pocia-
tocnej konfiguracie neobsahuje termindly, preto tvrdenie plati.
2. Predpokladame, ze pre Vj,j < ¢ tvrdenie plati. Dokazeme tvrdenie pre <.
Kedze z nie je poiatocnd konfigurdcia existuje z1, takd ze z; = z je krok odvo-
denia systému. Nech z; = (y1Bi1,...,YmBm), Vi,1 < i < m,y; € T*,B; €

T UK U {e}. Z indukéného predpokladu vyplyva, ze Vi,1 < i < m,|y;| < 271

Ak bol krok z; = z prepisovaci, gramatiky neaktivne v z1, maji rovnaké vetné
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formy v konfigurdciach zi1,z a gramatiky, aktivne v z1, maji v z vetné formy
dlhsie maximélne o jeden termindl, Lema 3.4. Ak bol krok z; = z komunikaé¢ny,
nejaka gramatika mohla predfiif v tomto kroku svoju vetni formu iba v pripade
ak poziadala o vetnd formu ini gramatiku. Dizka vetnej formy takejto gramatiky

je v z maximélne 2 - 2°~1 — 1 a to je mensie ako 2°.

Veta 3.1. L(PCGS,,SREG) C L(PCGS,,REG), pre kazdé pevné m > 3.

Doékaz. Zrejme plati L(PCGS,,SREG) C L(PCGS,,REG), pre m > 1. Majme m >
3. Nech L = {a,"...ay,, o | i > 1}. Ukazeme, 7 L € L(PCGS,REG) a L ¢
L(PCGS,,SREG). Jazyk L patri do L(PCGS,,REG), dokaz je uvedeny v [HKK94,
SK92].

Dokézeme, ze L ¢ L(PCGS,,SREG), sporom. Predpokladajme, ze existuje systém
I, taky ze I' = (N, K,T,G1,...,Gp) je PCGS,,SREG a L(I') = L. Nech p je pocet
tried ekvivalencie konfiguracii systému I', uréeny podla pozndmky 8. Uvazujme slovo
w z jazyka L, také ze w = a%@ e a%iﬁ_Q a jeho najkratsie odvodenie C,, v systéme I
Kedze uvazujeme najkratsie odvodenie slova w, pre kazdu konfigurdciu odvodenia Cy,

plati, ze termindlna ¢ast aspoil jedného jej kompomentu je sticastou slova w.

Tvrdenie 3.1.1. Nech zA,z € T*, A € NUK{e} je vetnd forma gramatiky systému T’
v odvodeni C,,, pricom x je sicastou slova w. Potom plati, Ze x = a?H .. .aé.’jrk,j%-k <
2m — 2N, k>0, kde V1,2 <1< k—1,i; = 2% 4, < 2% 4, < 2%,

Dokaz. Tvrdenie vyplyva z tvaru slova w a regularnosti gramatik systému. O

7 Lemy 3.9 a z tvaru slova w vyplyva, ze di7ka odvodenia C,, je vicsia ako 4p a

preto v prvych p krokoch odvodenia existuju dve ekvivalentné konfiguracie. Nech

(01, y0m) =" 21 =(T141,...,2mAmn)
=% zgz(ylAl,...,ymAm)

=% (w,...),

kde z;,y; € T*, A; e NUK U {e} aVi,1 <i<m,|z;| < 2P, |y;| <2P, pre 1 <i<mje
odvodenie C,,.

V ¢asti odvodenia z; =* 2o musi byt vygenerovany aspoii jeden termindl, ktory
sa stane sucastou slova w. Inak mozeme tento tisek odvodenia vynechat a dostaneme

kratsie odvodenie slova w. Uvazujme vetné formy gramatik, pre ktoré sa prislusné y;
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stane sticastou slova w. Zrejme musia obsahovat kazdy z terminalnych symbolov vysky-
tujucich sa vo w. Inak vynechanim cCasti odvodenia za z; az po zo vratane dostaneme
odvodenie, ktoré bude generovat slovo, ktoré nebude patrit do L. NavySe, pre vietky
také y;,1 < ¢ < m plati, ze obsahuji maximdalne dva rozne termindly, pretoze maju
dizku mensiu ako 2% a teda v pripade, Zze by obsahovali viac réznych terminalov by
nastal spor s Tvrdenim 3.1.1.

7 Dirichletovho principu vyplyva, ze v konfiguracii z5 existuje aspon m — 2 kompo-
nentov obsahujicich dva rozne terminaly, pricom termindlne ¢asti tychto komponentov
st sticastou slova w. Nech I-ty komponent konfigurdcie zo patri medzi tieto komponenty,
potom y; = a‘;la?fH, 1<j<2m—-3,s,p >1,5+p <2P.

Kedze odvodenie C, je dlhsie ako 4p, po konfiguracii zo sa v nom nachadzaju dalsie

tri pary ekvivalentnych konfigurdcii. Nech

*

(01, y0m) =% z0=(W1A1, ..., ynln)
=* z3=(t1B1,...,t;mBm)
=* z4=(wB1,...,umBn)
=% z5=(e1C1,...,emChp)
=% 26 = (f1C1,..., fmCm)
=* zr=(q1D1,...,9mDm)
=* 25 =(mD1,...,hnDn)
= (w,...),

kde t;,u;, e, fi, gihi € T*,B;,C;,D; € NUK U {e} aVi,1 <i<m,|t;| < 2%, |u| <
220 es| < 237, | fi] < 2P, |gs| < 2%, |h;| < 2%, pre 1 < i < m je odvodenie C,,.

7 faktu, ze vSetky termindaly st obsiahnuté v komponentoch konfiguracie zo, ktoré
st sucastou slova w a z analogickych dovodov ako st vyssie uvedené vyplyva, ze kon-
figuracie z3, 24, 25, 26, 27, 28 maju rovnaké vlastnosti ako konfiguracia zo.

Zrejme medzi konfigurdciami z3,z; systém musel vygenerovat, v ramci vetnych
foriem, ktoré st stcastou vysledného slova, vsetky termindly rovnaky pocet krat, k
krat. Keby to tak nebolo a my by sme z odvodenia C,, vyrobili iné, vynechanim ¢asti
odvodenia medzi konfigurdciami zs, z4, systém by generoval terminalne slovo rézne od
w nepatriace do jazyka L. Kedze C,, je najkratsie odvodenie slova w, medzi konfigura-
ciami 23, z4 sa musel vygenerovat nejaky termindl, ktory je sicastou slova w, teda plati,
ze k > 1. Analogicky, to isté plati pre konfigurédcie zs, zg a konfigurdcie z7, zg.

V prepisovacych krokoch odvodenia C', medzi konfigurdciami zs, z4, konfigurdciami

25, 26 & medzi konfigurdciami z7, zg mézme v gramatike, ktorej vetnd forma obsahuje
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dva rézne termindly, generovat iba terminal, ktory je posledny v jej vetnej forme, ¢o

vyplyva z regularity gramatik systému a Tvrdenia 3.1.1.

Tvrdenie 3.1.2. V konfigurdcii z4 existuje najviac jeden komponent, ktory neobsahuje

dva réozne termindly.

Dokaz. V konfiguracii z3 si najviac dva komponenty, ktoré neobsahuju dva rézne ter-
mindly. Ak konfigurdcia zs obsahuje najviac jeden takyto komponent, potom aj kon-
figuracia z4 obsahuje najviac jeden komponent, ktory neobsahuje dva rézne termindly.
Teda plati dokazované tvrdenie.

Plati, ze ak v konfigurdcii z3 existuji dva komponenty s vlastnostou, ze neobsahuji
dva rézne termindly, potom ani jeden z nich neobsahuje termindl, ktory sa vyskytuje
v inom komponente konfiguracie zs a zdroven obsahuju aspon jeden termindl, vyplyva
z Dirichletovho principu a z vlastnosti konfigurdcie z3. Preto komunikacie realizova-
nej v komunikaénom kroku v c¢asti odvodenia C,, medzi konfigurdciami zs, z4 sa mozu
zicastnit len gramatiky, ktorych vetné formy neobsahuji dva rozne termindly, aby
nenastal spor s Tvrdenim 3.1.1. Z uvedeného vyplyva, Ze ak v Casti odvodenia C,
medzi konfiguraciami zs, z4 systém vykond komunikacny krok, v konfiguracii z4 existuje
najviac jeden komponent, ktory neobsahuje dva rézne terminaly.

Uvedomme si, ze pred termindlom ai, vramci vetnych foriem, ktorych termindlne
¢asti sti sticastou slova w, sa nemoze vyskytovat iny terminél. Vyplyva to priamo z tvaru
slova w. Preto jedna gramatika systému musi byt medzi konfigurdciami 23, z4, konfi-
guraciami zs, 2 a medzi konfigurdciami z7, zg schopnd generovat vetnu formu, ktorej
terminalna ¢ast neobsahuje iny terminél ako termindl a;. Ak ani jeden z komponentov
konfiguracie z3, neobsahujicich dva rézne terminaly, neobsahuje terminal a1, aby mohol
systém vygenerovat medzi konfigurdciami z3, z4 vetni formu neobsahujicu iny terminél
ako a1, musi vratit nejaku gramatiku k jej po¢iatoénému neterminalu, teda systém musi
vykonat komunikaény krok. Désledkom ¢oho je dokazované tvrdenie, vyplyva z vyssie
uvedeného.

Nech jeden z komponentov konfiguracie z3, neobsahujicich dva rézne terminaly, ob-
sahuje termindl a1, mozu nastat dva pripady, systém v éasti odvodenia C,, medzi kon-
figurdciami z3, z4, vykond komunikaény krok alebo nie. Ak systém vykona v uvazovanej
casti odvodenia komunika¢ny krok, plati dokazované tvrdenie. Predpokladajme, zZe
systém v uvazovanej ¢asti odvodenia nevykona komunikacny krok. Termindly, pre ktoré
neexistuje 7,1 < i < m, také Zze si poslednym pismenom ¢; a zaroven t; obsahuje dva
rozne termindly, musia medzi konfigurdciami 23, z4 generovat gramatiky, ktorych vetné

formy v z3 neobsahuji dva rozne terminaly, aby nenastal spor s Tvrdenim 3.1.1. Oz-
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na¢me mnozinu tychto termindlov X.,. Kedze uvazujeme m > 3, plati, ze |X.,| > 1. Z
toho a z faktu, ze v ¢asti odvodenia C, medzi konfiguraciami zs, z4 systém nevykond
komunika¢ny krok, vetna forma v konfiguracii z4 jednej z gramatik, ktorych vetné formy
v konfigurdcii z3 neobsahuji dva rozne terminély, musi obsahovat dva rozne termindly.

Teda plati dokazované tvrdenie. O

Désledkom tvrdeni 3.1.1, 3.1.2 je, ze aj v konfigurécii z5 existuje najviac jediny kom-
ponent, ktory neobsahuje dva rézne termindly. Ak v konfiguracii z5 neexistuje takyto
komponent, medzi konfigurdciami zs, zg systém nemodze vykonat komunikaény krok,
pretoze inak by nastal spor s Tvrdenim 3.1.1. Ale potom neméze medzi tymito konfi-
guraciami vygenerovat vietky termindly rovnaky nenulovy pocet krét, ¢o je spor s vlast-
nostami konfigurécif zs, z6, ktoré sme ukézali vyssie. Predpokladajme, ze v konfiguracii
z5 existuje komponent, ktory neobsahuje dva rézne termindly. Nech e(l) neobsahuje
dva rozne termindly, pre nejaké [,1 < [ < m. Gramatiku systému, ktora prislicha
tomuto komponentu, ozna¢ime G. Termindly, pre ktoré neexistuje ¢,1 < ¢ < m, také
ze su poslednym pismenom e; a zdroven e; obsahuje dva rozne termindly (tj. @ # [),
musi medzi konfigurdciami zs, zg generovat gramatika G, aby nenastal spor s Tvrdenim

3.1.1. Ozna¢me mnozinu tychto termindlov X ;.

Tvrdenie 3.1.3. NechY,, ={a €T |3i,1 <i<mAi#le(i) obsahuje termindl a}.
Plati Y., = T.

Doékaz. Sporom, predpokladajme, ze Y,. C 7. Kedze komponenty konfigurécie z5 musia
obsahovat vsetky termindly plati, Ze Va € T'A a ¢ Y., obsahuje e(l), teda e(l) nie je
prazdne slovo. Predpokladdme, Ze e(l) neobsahuje dva rozne termindly, teda plati
|Y..| > |T| — 1. Medzi konfigurdciami zs, zg systém nemdze vykonat komunikaény krok,

aby nenastal spor s Tvrdenim 3.1.1. Plati

Y..| = 2m — 3. A z termindlov mnoziny
Y., modze najviac m — 1 termindlov nepatrit do mnoziny X,.. Z uvedeného vyplyva,
7e |X.;| > m — 2. Kedze m > 3, platf Ze | X,,| > 1. Terminély z mnoziny X,. moze
generoval iba gramatika G, kedze musi vygeneroval aspon jeden termindl, jej vetnd
forma je v konfiguracii zs neprazdna, neobsahujica termindly z mnoziny X,., pretoze
X, €Y., avodvodeni Cy, medzi konfigurdciami zs, z¢ systém nevykona komunikacny
krok, plati ze vetna forma gramatiky G v konfiguracii zg obsahuje dva rézne terminaly.
Vsetky komponenty konfigurdcie zg obsahuji dva rozne termindly. Teda aj vSetky
komponenty konfiguracie z7 obsahuji dva rézne termindly. Medzi konfigurdciami z7, zg
systém nemoéze vykonat komunikaény krok, pretoze inak by nastal spor s Tvrdenim
3.1.1. Ale potom nemoéZe medzi tymito konfigurdciami vygenerovat vsetky terminaly

rovnaky nenulovy poéet krat, ¢o je spor s vlastnostami konfiguracii z7, zg. O
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Z Tvrdenia 3.1.3 a z Dirichletovho principu vyplyva, ze plati | X..| = m — 1. Kedze
uvazujeme m > 3, plati | X,.| > 2. Medzi konfigurdciami zs, 2z systém musel vygene-
rovat, v ramci vetnych foriem, ktoré st stucastou vysledného slova, vsetky termindly

rovnaky nenulovy pocet krat, nech tento pocet je rovny s.

Tvrdenie 3.1.4. V casti odvodenia Cy, medzi konfigurdciami zs, zg nemoze viac gra-

matik systému naraz poZiadat ti isti gramatiku o jej vetni formu.
Dékaz. Ak by toto tvrdenie neplatilo nastal by spor s Tvrdenim 3.1.1. O

Pocet prepisovacych krokov v casti odvodenia C,, medzi konfigurdciami zs, zg musi
byt aspon 2s. Vyplyva z Lemy 3.4, Tvrdenia 3.1.4 a faktu, ze v kazdom prepisovacom
kroku uvazovanej ¢asti odvodenia moézu byt termindly z mnoziny X,. generované najviac
jednou gramatikou, ¢o je dosledkom vlastnosti konfiguracie z5 a Tvrdenia 3.1.1.

Ak by v uvazovanej casti odvodenia C,, existovala konfiguracia, v ktorej vsetky gra-
matiky, ktorych vetné formy v danej konfiguracii obsahuji dva roézne termindaly, su v
tejto konfiguracii mimo hry, potom by platilo, ze v konfigurécii z¢ je asponn m — 1 gra-
matik mimo hry, vyplyva z Lemy 3.3. Potom uz v konfiguracii z5 muselo m—1 gramatik
byt mimo hry, kedze konfigurécie zs, zg st ekvivalentné. Aby systém v ¢asti odvodenia
medzi konfigurdciami zs, zg mohol generovat vietky termindly rovnaky nenulovy pocet
krat, musela byt gramatika G v konfigurécif z5 v hre. Potom vsetky komponenty kon-
figurdcie zg obsahuju dva rozne termindly. Teda aj vSetky komponenty konfiguracie
27 obsahuji dva rézne termindly. Medzi konfigurdciami z7, zg systém nemdze vykonat
komunika¢ny krok, pretoze inak by nastal spor s Tvrdenim 3.1.1. Ale potom nemédze
medzi tymito konfigurdciami vygenerovat vsetky termindly rovnaky nenulovy pocet
krat, ¢o je spor s vlastnostami konfiguracii z7, zs. Preto v éasti odvodenia C,, medzi
konfigurdciami zs, zg, nemoze existovat konfigurdcia, v ktorej vsetky gramatiky, ktorych
vetné formy v danej konfiguracii obsahuji dva rézne termindly, si v tejto konfiguracii
mimo hry.

Nech mnozina Z pre nejakd konfiguraciu z (oznac¢ujeme Z) je mnozina terminalov,
ktoré si poslednymi terminalmi vo vetnych forméch gramatik v hre pre konfiguraciu z,
pricom tieto vetné formy obsahuji dva rézne terminaly. Ukazeme, Ze prienik mnozin Z
pre jednotlivé kofiguracie ¢asti odvodenia C',, medzi konfiguraciami zs, zg je neprazdny.
Nech u = v je krok ¢asti odvodenia C,, medzi konfigurdciami zs, z5. Ak to je prepiso-
vaci krok plati Z, C Z,, vyplyva z Lemy 3.4 a Tvrdenia 3.1.1. Ak krok u = v je
komunikaény krok plati Z, = Z,,, ¢o vyplyva z reguldrnosti gramatik a Tvrdenia 3.1.1.

Kedze sme vyssie dokézali, ze vietky mnoziny Z pre konfiguricie, v ¢asti odvodenia C,,
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medzi konfigurdciami zs, g, st neprazdne a z vyvinu mnozin Z vzhladom na odvodenie
systému, plati, ze ich prienik je neprazdny.

Teda existuje termindl, ktory v kazdej konfiguracii pred nejakym prepisovacim
krokom v ¢asti odvodenia C,, medzi konfigurdciami zs, zg, je posledny terminal ne-
jakého komponentu danej konfigurdcie, pricom tento komponent obsahuje dva rozne
termindly a gramatika prislichajica tomuto komponentu je v danej konfigurécii v hre.
Potom systém generoval tento termindl v kazdom prepisovacom kroku ¢asti odvodenia
Cy medzi konfigurdciami zs, z5. Pretoze v uvazovanej casti odvodenia C, gramatiky,
v hre v konfiguracii pred nejakym prepisovacim krokom, ktorych vetné formy v tejto
konfiguracii obsahuji dva rozne termindly v tomto kroku mozu generovat len termindl,
ktory je posledny v ich vetnej forme v konfigurancii pred tymto predchodovym krokom.

Z toho vyplyva, ze nejaky termindl systém v ¢asti odvodenia C\, medzi konfiguracia-
mi 23, 26 vygeneroval aspon 2s krat. Co je spor s faktom, Ze v uvazovanej ¢asti odvodenia
C,, systém generuje vietky termindly rovnaky pocet krat, kedze s > 1. Z toho vyplyva,
ze nas predpoklad, ze jazyk L patri do triedy L(PCGS,,SREG) je nespravny. Preto

dokazované tvrdenie plati. O
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4 Simulacia PCGS Turingovym strojom

V pripade potreby simulacie PCGSREG Turingovym strojom, sa nam pontka intui-
tivna konstrukcia, kedy m-paskovym Turingovym strojom simulujeme PCGS,,REG
nasledovne. Kazda péaska zodpoveda jednej gramatike a jej vetnej forme. Netermindaly
a komunika¢né symboly sa pamaétaji v stave. V pripade komunikacie sa obsah pasky
poziadanej gramatiky prekopiruje na koniec pasok simulujicich gramatiky, ktoré o
dani vetnu formu poziadali. V nasledovnom stave sa poziadand gramatika vrati k
pociatoénému netermindlu a prislusna paska sa oznaéi ako prazdna. Tato konstrukcia
pre PCGS s acyklickou komunika¢nou struktirou je blizsie popisana v [HKK94]. V leme
4.1 ukdzeme, 7e ak chceme simulovat PCGS,, REG, m-paskovym Turingovym strojom
v linedrnom ¢ase, bez ohladu na komunikaénd struktiru simulovaného systému, tato
konstrukcia nie je vhodna. Ukazuje sa, ze pri simulécii kopirovanie vetnych foriem v

cykloch komunikaénej struktiry vyzaduje nelinearny cas.

Lema 4.1. Nech ' je PCGS,,REG,m > 1 a nech m-pdskovy Turingov stroj A je
zostrojenyf vyssie popisanou konstrukciou k systému I'. Potom TIME(A,n) = O(n?).

Dokaz. Majme nasledovné I' € PCGS2SREG
I' = (N,K,T,G1,G>)
N = {o1,09,A, B}
K ={Q1,Q2}
T = {a}
P, = {01 — aQ2,B — aA,B — a}
Py, = {09 — aQ1,02 — aB, A — aB}

L) = {a™™ 1, n>1}

Nech w € L(I") a Cy, je odvodenie slova w v systéme I', |{w| = n. A nech Turingov

stroj A je zostrojeny podla vyssie uvedenej konstukcie ku systému .

Tvrdenie 4.0.5. V i-tom komunikacnom kroku, Turingov stroj A kopiruje 2i — 1 sym-

bolov.

Dokaz. Matematickou indukciou na 7.



4 SIMULACIA PCGS TURINGOVYM STROJOM 17

1.i=1
7 definicie I vyplyva, ze odvodenie slova, vyzera nasledovne:
(01,02) = (aQ2,aB) = ...
V prvom komunika¢nom kroku stroj A kopiruje prave jedno a. Zaroven plati,
2-1-1=1.

2. Predpokladdme, ze dokazované tvrdenie plati pre Vj < ¢. Ukdazeme, ze plati aj

pre 1.

Podla definicie systému I', konfigurdcia pred i — 1 komunikaénym krokom m4 tvar
(aQ2,zB) alebo (xA,aQ1), kde x € a™. Uvazujme ako pokracuje odvodenie z
tejto konfigurdcie az do kofiguracie pred i-tym komunikaénym krokom.
(aQ2,xB) = (axB,02) = (araA,aQ1) = ...

(xA,aQ1) = (01,azA) = (aQ2,azaB) = ...

V ¢ — 1 komunika¢nom kroku sa kopiruje z, z indukéného predpokladu vieme, ze
|| = 2(i —1) — 1 = 2i — 3. V konfiguracii pred i-tym komunika¢nym krokom,
mé kopirovand ¢ast tvar axa, vyplyva z tvaru moznych odvodeni slova. A plati,
2 —34+2=2—1.

O]

Kedze systém I' v odvodeni slova dfzky n vykona "T_l komunika¢nych krokov,

Turingov stroj A musi pri simulécii odvodenia systému I' urobit nasledovny poécet ko-

pirovacich krokov.

2 2 4

-1 -1 1
n n = Z(n - 1% € 0(n?)

n—1 n—1

2 2 n—1/n—1 2
. on—1_ =" +1) n-1_ (n-1)
2i—1=2 — =222 — =

2 2

Z ¢oho vyplyva, ze TIME(A,n) = O(n?) O

Dokazeme, ze vieme simulovat PCGS stupna m, so stdle generujticimi striktne re-
gularnymi komponentami, 2m-paskovym Turingovym strojom v linedrnom c¢ase, bez

ohladu na komunikaéni struktiru systému.
Veta 4.1. L(PCGS¢gSREG) C NTIME(n).

Dokaz. Nech T' = (N, K, T,Gy,...,Gp) je PCGS,,gSREG pre nejaké pevné m > 1,
pricom pracuje v ¢ase O(n), kde n je dizka slova generovaného systémom. K systému

I' zostrojime 2m—péskovy Turingov stroj A pracujuci v rovnakom case.
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Idea price automatu A spociva v simuldcii priace gramatik systému I' na m-péskach
automatu. Kazdé paska zodpovedd prave jednej gramatike systému. Prepisovacie kroky
systému sa zaznamenavaju na tieto pasky. Hlavna otazka je ako sa bude automat
spravat v komunikaénych krokoch. Ak by sme vetné formy gramatik systému kopirovali
z pasky na péasku, musime zabezpecit, aby sa rézia vynalozena na toto kopirovanie v ko-
munikaénych cykloch dala vykonat v linedrnom ¢ase. My zvolime iny pristup, aby sme
sa vyhli tomuto problému, nebudeme pri samotnej simulécii systému vobec kopirovat
vetné formy z pasky na pasku. Iba zaznamename informacie potrebné na neskorsie
zlozenie generovaného slova. A to konkrétne, kam mala byt nejaks vetnd forma pre-
sunutd, a hranice vetnych foriem ulozenych na paskach automatu. Tym sme transfor-
movali jadro problému simuldcie systému, na zlozenie slova generovaného systémom z
informécii ulozenych na paskach automatu.

Dolezité je uvedomit si, Ze ndm tato transformécia naozaj pomohla. V skladani
vysledneho slova sa kopirovaniu vetnych foriem nevyhneme, ale vyhneme sa opako-
vanému kopirovaniu vetnych foriem v komunika¢nych cykloch. Pretoze pre kazdu vetnua
formu generovani nejakou gramatikou systému vieme uréit jej koneéné umiestnenie, ¢o
vyplyva z faktu, ze simuldcia systému uz bola ukonéen4.

Po zlozeni slova generovaného simulovanym systémom staci uz len toto slovo porov-
nat so vstupnym slovom. V pripade rovnosti slov automat akceptuje, inak zastavi a
neakceptuje.

Vidime, Ze vypocet konstruovaného Turingovho stroja mézeme rozdelit do troch
faz. V prvej simuluje systém I', v druhej zostroji z informacii ziskanych pocas simulacie
systému I' vysledné slovo a v poslednej ho porovna so vstupnym slovom.

Na prvy pohlad vidno, Ze prvé a tretia faza automatu nebudd ¢asovo narocne a st
realizovatelné v linedrnom ¢ase. Teraz blizsie popiSeme pracu automatu v jeho druhej
faze.

Prica automatu v druhej faze sa skladd z m krokov a vyuzivame v nej dalsich
m-pasok. V jednom kroku prekopirujeme vsSetky vetné formy jednej z gramatik na
umiestenie, ktoré im nélezi, podla aktudlnych informécii na paskach automatu. Potom
musime aktualizovat informécie o cielovom umiestneni vetnych foriem, ktoré mali byt
vlozené do vetnych foriem, ktoré sme premiestinovali. To je prva faza jedného kroku.
V druhej faze kroku automat spracuje vetné formy, ktoré podla aktualizovanych in-
formécif maju cielové umiestnenie vo vetnych forméach gramatiky, ktora ich generovala.
Uvedomme si, ze priamo po ukonceni simuldcie systému sa ziadna takato vetna forma
na paskach automatu nenachadza, vyplyva to priamo z definicie PCGSREG a prvej

fazy automatu. Preto v prvej faze prvého kroku druhej fazy prace automatu, automat
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nepremiestiiuje takéto vetné formy. A kedze v druhej fize nejakého kroku su spra-
covavané, v prvej faze nasledujiceho kroku nie su spracovavané. A teda takéto vetné
formy nie si spracovavané v ziadnej z prvych faz vykonavanych krokov.

Prave spracovavanie vetnych foriem, ktoré maji cielové umiestnenie vo vetnych
formach gramatiky, ktord ich generovala, je klucové. Takéto vetné formy vznikaja v
dosledku komunikacnych cyklov. Nejaka gramatika vygeneruje vetnu formu x, ktora sa
v désledku komunikaéného cyklu mé vlozit do vetnej formy y, ktord tiez generovala
uvazovansd gramatika. Pre vetnd formu y moze nastat podobnd situdcia, ak nas-
tane dalsie zopakovanie cyklu. Namiesto postupného premiestiiovania vetnych foriem,
spracujeme vSetky takéto formy, pre ktoré nastala takato situdcia v dosledku nejakého
komunika¢ného cyklu, naraz. ZjednoduSena idea je nasledovnd, zatneme od vonkajsej
vetnej formy prekopirujeme pravi stranu formy az po miesto, kde ma byt vlozend vetna
forma generovana tou istou gramatikou ako spracovavana vetna forma, prekopirujeme
jej pravu stranu a takto pokracujeme, az pokym nedospejeme k vetnej forme, do ktorej
uz nemd byt vlozend ziadna vetnd forma, tito vetni formu prekopirujeme celi. Potom
zacneme kopiroval lavé casti vetnych foriem od najvnitornejsej az po vetnd formu,
ktorou sme spracovavanie zacali. Vetné formy lezia na jednej paske, pretoze ich gene-
rovala jedna a ta istd gramatika systému. V poradi od najvnttornejsej po vonkajsiu
vetnd formu. PretoZe vetnd forma gramatiky, do ktorej mé byt vlozena ind vetna for-
ma, generovand tou istou gramatikou, musi byt generovana neskor ako do nej vkladans
vetna forma. A preto aj na paske zodpovedajicej danej gramatike lezi az po vetnej
forme, ktoré méa byt do nej vlozend. Z toho vyplyva, Ze spracovanie tychto vetnych
foriem moze byt realizovatelné na koneény pocet ¢itani pasky, na ktorej lezia. Nezalezi
v ktorom kroku spracovavame vetné formy ktorej gramatiky. My sme zvolili poradie
vyzaduje minimalnu réziu.

V nasledujiicom texte popiSeme technické detaily konstruovaného automatu. Potom
uvedieme priklady, na ktorych ukdzeme pracu automatu A. V §-funkeii A zohladiuje
pravidla vSetkych gramatik a v stavoch si paméata aktudlne netermindly, komunikaéné
symboly alebo symbol M pre vSetky gramatiky. Predpokladdme, ze M ¢ T U N U
K. Symbol M znaédi, ze dand gramatika je mimo hry. Na péaskach Ti,...,T,, su
vetné formy generované jednotlivymi gramatikami Gi,...,G, a pomocné symboly
{5, @i,@L,@f, [,]i,]L,];‘,a* | 1 < i < m,a € T}, pricom predpokladdme, ze pomocné
symboly st disjunktné so symbolmi, ktoré pouziva I.

Na zaciatku prvej fazy si A paméta pre kazdd gramatiku systému jej pociatoény

netermindl a na kazdu pasku 71, ..., T, zapise symbol [ (zaciatok masky). Jeden krok
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simuldcie pozostdava z jedného kroku odvodenia kazdej z gramatik. Automat A pre
kazdu gramatiku uhédne, aké pravidlo pouzila. Nech gramatika G;,1 < i < m pouzila
pravidlo A — aB,A € N,B € NUK U{e},a € T. Ak si automat v stave pre gra-
matiku G; nepamétd netermindl A, vypocet sa zastavi a automat neakceptuje, pretoze
bud automat zle uhddol pravidlo, ktoré pouzila gramatika, alebo sa zastavilo odvo-
denie systému I'. Inak v nasledujicom stave si pre G; zapamatd B, ak B # ¢, inak
si zapamatd symbol M. Na koniec pédsky T; zapiSe symbol a. Takto A pokracuje
pokym hlavna gramatika nevygeneruje terminalnu vetnu formu, alebo nejaka gramati-
ka systému nevygeneruje komunikaény symbol (tj. existuje gramatika, pre ktord je v
stave zapamétany komunikac¢ny symbol). Ked hlavna gramatika vygeneruje termindlnu
vetnd formu, na koniec pasky 77 sa zapiSe symbol |o a automat A prejde do svojej
druhej fazy.

Nech gramatika systému G;, 1 < i < m vygeneruje komunikacny symbol Q;,1 < j <
m. Ak ¢ = j automat zastavi a neakceptuje, pretoze sa zastavilo odvodenie systému
I'. Nech i # j, ak symbol pamétany v stave pre gramatiku G; je komunikacny symbol,
automat zastavi a neakceptuje. Pretoze v pripade, ze viac gramatik naraz vygeneruje
komunika¢né symboly, automat sa nedeterministicky rozhodne, ktorej poziadavku gra-
matiky, ktord poziadala gramatiku, ktora nevygenerovala komunika¢ny symbol, za¢ne
spracovavat. Inak sa symbol pamétany v stave pre gramatiku G; v nasledujicom stave
zapamatd pre gramatiku G, na koniec pasky 7T; sa zapiSe symbol ©; a na koniec pasky
T; zapise symbol |; (koniec masky). Ak neexistuje gramatika Gy, pre ktord sa v stave
pamatd symbol ();, na koniec pasky 7} zapiSeme symbol pre zaciatok pasky. Naznacuje
navrat gramatiky k pociatocnému neterminalu. Pre gramatiku G; si v nasledujicom
stave pamatame jej pociatoény netermindl. Pre ostatné gramatiky si v nasledujicom
stave pamata to isté, co v aktudlnom stave. Symbol ©; znamend, Ze na miesto ne-
ho mala byt na pdske prekopirovand vetnd forma gramatiky G;. Index konca masky,
hovorime tiez index masky, uréuje, na ktort pasku mala byt vetnd forma, ktord za-
stupuje dand maska, prekopirovand. Podslovo w Iubovolnej pasky stroja A, také ze
w=[);0<i<m,ve (TU{O....,On,1,...,|m})", nazyvame maska. Ak viac
gramatik vygeneruje komunika¢né symboly naraz, stroj A spracuje poziadavky na ko-
munikaciu, v poradi ako systém I'. Ak nastane zacyklenie v I', automat A zastavi a
neakceptuje.

Cely proces zefektivnime, ked pre kazdid novii vetnd formu generovani nejakou
gramatikou automat uhadne, ¢ dané vetnd forma bude sticastou vysledného slova ale-
bo nie. Ak &no, zaznamend generovand vetni formu podla vyssie uvedeného. Ak

nie, na zodpovedajicu pasku zapise pomocny symbol 8 a dalej sa sprava nezmenene s
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vynimkou toho, ze na danu pdsku nezapisuje ziadne symboly. Ak nastane komunikacia
medzi dvoma gramatikami systému, najskor spravi kontrolu rozhodnuti, ¢i vetné formy
zicastnenych gramatik si sicastou vysledného slova. Ak posledné znaky na paskach
zodpovedajicich danym gramatikdm st oba symboly 3 alebo oba rézne od (3, vypocet
pokracuje ako predtym. Ak jeden zo znakov je symbol 8 a druhy nie, automat zas-
tavi a neakceptuje, pretoze sa rozhodol nespravne. Ked hlavng gramatika vygeneruje
terminalnu vetnu formu, automat kontroluje, ¢i sa pre dani formu rozhodol, zZe je
stcastou vysledného slova, ak nie, zastavi a neakceptuje. Na konci pasok Tb,..., T},
sa musi nachddzat symbol 3, kedze uvazujeme systém so stile generujicimi striktne
reguldrnymi komponentami. Ak existuje nejakd pdska okrem péasky 77, na ktorej sa
na konci nenachadza symbol 3, automat zastavi a neakceptuje. Pri kontrole automat
symboly 8 vymaze. Rozhodovanie nastdva na zaciatku simulécie pre vetky gramatiky
a pre kazdu gramatiku po navrate k poc¢iatoénému netermindlu (tj. po odovzdani vetnej
formy v nejakej komunikécii). Ak pred ndvratom gramatika generovala vetni formu,
ktora nie je sicastou vysledného slova, po ndvrate automat zmaze symbol 3 na konci
pasky zodpovedajicej danej gramatike. Této myslienka je prevzatd z [HKK94].

V druhej faze prace automatu, ako bolo uz vysSie spomenuté, automat nahriadza
vyskyty ©-symbolov maskami, ktoré patria na ich miesto a spdja masky. Nahradzanie
O-symbolov prebieha v m krokoch, v i-tom kroku nahradime vSetky vyskyty symbolu
Om+1-i, teda zaciname vyskytmi ©-symbolov s najvacsim indexom (tj. spracovavame
poziadavky na komunikaciu s gramatikou G,,).

Uvazujme m + 1 — j krok nahrddzania, nahrddzame symboly ©;. Jeden krok na-
hradzania prebieha v dvoch fazach, v prvej nahradime vyskyty symbolu ©; na paskach
Ti,...,Tj—1, Tjy1,..., T a v druhej vyskyty symbolu ©; na péske 1j, pre vSetky 1 <
1<j-—1

V prvej faze uvazovaného kroku nahradzania je praca automatu nasledovna. Péasku
T; automat c¢ita od konca, spracuje masku, ktorej posledny znak cita. Postup spra-
covavania masky s indexom [, ktord lezi na paske T} je nasledovny. Posledny znak
spracovdvanej masky ozna¢me z. Automat zacne &ftat pasku 7; od konca smerom

dolava, nech hlava danej pasky ¢ita znak y.

] yETU{[, ]1,...,]m,91,...,@j_1,@j+1...,@m}

Znak y sa zapiSe na pasku P, a na péaske T; ho oznaé¢i za zmazany a pokracuje v

¢itani smerom dolava.

° y:@j

Automat oznaéi znak y na péske T; ako zmazany a posunie hlavu pasky dolava.
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Ak znak vlavo od znaku z na péske T; nie je koniec masky, automat pracuje
nasledovne. Oznaci ako zmazany znak z na pdske T a precita symbol vlavo.
Nésledne automat c¢ita znaky na pédske T}, kopiruje ich na pasku P} a oznacuje
ich za zmazané na paske T;. Ak ¢ita symbol O4,1 < s < m, navySe na pdsku
P; zapiSe symbol Z7. Takto pokracuje pokym neprecita zaciatok masky, ten
neprekopiruje len oznaéi za zmazany a posunie hlavu dolava ak sa di. Vtedy
zacne spracovavat dalsiu masku. V pripade Ze znak vlavo od znaku z je ko-
niec masky, nastala situicia, kedy viac gramatik naraz poziadalo o komunikaciu
s gramatikou G;. Preto nebudeme hned oznacovat znaky tvoriace spracovévanu
masku za zmazané, ale ozna¢ime za zmazany iba znak z. Presnejsie, automat
oznaci za zmazany znak z a na paske T} a ¢ita pasku T; smerom dolava a kopiruje
znaky na pasku P}, ak ¢ita symbol ©5,1 < s < m, navySe zapiSe na pasku P;
symbol Z7, ale iba v pripade, Ze pre ¢itany znak eSte nebola zapamitand dand
informécia. Takto pokracuje pokym neprecita zaciatok masky, potom vrati hlavu
pasky T na posledny neoznaceny znak ako zmazany vpravo, ¢o je koniec masky,

ktory sa nachddza pred znakom z. Automat zacne spracovavat tiito masku.

Automat tento postup opakuje, pokym neprecita celi pasku 7. Potom automat
kazdu z pasiek Ti,...,T,, precita az po jej zaCiatok z aktudlnej pozicie hlavy pasky,
pricom kopiruje ¢itané znaky na zodpovedajicu pomocnt pasku, zaroven ich na ¢itanej
paske oznacuje za zmazané.

Nakoniec musi automat zaznamenat zmenu informécie, na ktord pasku maji byt
prekopirované masky, ktoré mali byt vlozené do masiek leziacich na paske Tj. Kedze
masky leziace na paske T} boli vloZené do inych nasiek. Automat vyuzije informéacie
zapamatané na paske P;. Od konca pasky, k-ty vyskyt symbolu Z7, kde s je pevné,
znamend, 7e index k-tej masky s indexom j na paske T, mé byt zmeneny na [. Pretoze
tento symbol vznikol pri nahradzani ©-symbolu na péske 7; maskou, ktord obsahovala
vyskyt ©-symbolu s indexom s, pricom tento vyskyt bol k-ty na paske T; odzadu. Hlavy
péasiek Pp,..., P, st na ich konci. Automat ¢ita pasku P; zprava dolava az pokym
neprecita celi pasku. Nech aktuélne cita znak 27,1 < s,I < m. Zacne ¢itat pasku
P, kopiruje ¢itané znaky na pasku Ty a oznacuje ich za zmazané na paske Ps, pokym
neprecita symbol |;. Oznaci ho za zmazany a posunie hlavu pasky P vlavo. Na pésku
T, zapiSe symbol ;. Tym spracoval aktualne ¢itany symbol na pédske P;, ten oznaci za
zmazany a hlavu posunie dolava, pokracuje v spracovévani. Po precitani celej pasky P,
prekopiruje zostdvajici obsah pomocnych pésiek, spit na pasky 71, ...,Ty,. Pomocné
pasky st vyprazdnené. Kedze sme kopirovali na pomocné pasky masky odzadu a z

pomocnych pésiek kopirujeme masky znovu odzadu, budid znaky na paskach 771, ..., 7Ty,
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v povodnom poradi.

V druhej faze nahriddzania uvazovaného kroku nahriadzame vyskyty symbolu ©,
na paske Ty, pre vSetky [,1 <1 < j—1. Nech s € {1,...,5 — 1}, popiSeme pracu
automatu pri nahradzani vyskytu symbolu O, na péaske T, analogicky automat pracuje
pri spracovavani ostatnych péasok.

Automat pouzije pomocnu pasku Ps. Hlavy péasiek 11, ..., T,, sa nachadzaju na ich
konci. Teda pésku T, zacne &ital od konca smerom dolava. Automat ¢ita na péske T
koniec masky s indexom réznym od s. Automat spracuje masku, ktorej éita posledny
symbol nasledujicim spésobom. ZapiSe koniec spracovavanej masky na pasku Ps a
ozna¢i ho hornym indexom | na paske Ts. V stave si zapaméta, ze hiad4 symbol .
Potom ¢ita masku smerom dolava podla aktudlne ¢itaneho znaku z a stavu, v ktorom

sa automat nachadza, sa sprava nasledovne.
e Automat hlad4 symbol ©,.

—2€{01,...,05.1,0541,...,0,U{1,..., m}UT
Symbol z sa iba kopiruje, automat na pasku P; zapiSe symbol z, na paske
T, posunie hlavu dolava.

— 2z =0,
Automat nedeterministicky uhadne, ¢i ¢itany vyskyt symbolu ©; je vramci
spracovavanej masky posledny v smere od konca pasky. Ak sa rozhodne, ze
je posledny, znak z na paske T, oznaci, zapiSe @L a posunie hlavu dolava.
Automat si v stave zapamitd, ze hlad4 symbol |s. Inak si v stave zapaméta4,
ze duplikuje spracovdvani masku, posunie hlavu pasky 7T, dolava a na pasku
P; zapise symbol ©.

— =]
Pésku T, zacne &tat smerom doprava. Cita pokym, neprecita symbol G)g‘9
alebo symbol | l, 1 <1 < m. Nech prec¢ita symbol GL, ten odznaé¢i a zacne
¢ital pdsku T, smerom dolava, pri¢om kopiruje ¢itané znaky na pasku P,
az pokym neprecita za¢iatok masky alebo neprecita symbol 4. Ak precita
symbol O, automat zastavi a neakceptuje, pretoze automat sa nespravne
rozhodol, ktory vyskyt symbolu Oy je posledny v ramci masky, ktorej znaky
automat aktudlne ¢ita. Ak automat precita zaciatok masky, cely proces
opakuje. Ak automat precita symbol ]E, 0 <1 < m, oznad¢i ho ako zmazany,
posunie hlavu pasky 7T, dolava, na pasku P, zapiSe zaciatok masky a v stave

si zapamatd, ze hlada koniec masky s indexom roéznym od s.
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e Automat duplikuje spracovavani masku.

—2€{01,...,05.1,0541,...,0,}UT
Symbol z sa prekopiruje na pasku P; a na péaske T posunie hlavu dolava.
— z =0y
Automat nedeterministicky uhddne, ¢i ¢itany vyskyt symbolu ©4 je vramci
spracovavanej masky posledny v smere od konca péasky. Ak sa rozhodne, Ze
je posledny, znak z na paske Ty oznaci, zapisSe @ls a posunie hlavu dolava,
hlavu pasky Ps vrati na zaciatok pasky. Automat si v stave zapamétd, ze
spracovava pasku P;. Inak kopiruje znak z na pasku P; a posunie hlavu
pasky T dolava.
— 2=
Automat zastavi a neakceptuje, pretoze sa zle rozhodol, ktory vyskyt sym-

bolu O; je v ramci spracovavanej masky posledny.

e Automat spracovdva pasku P;

Automat ¢ita znaky na paske P; a kopiruje ich na pasku P a oznacuje ako
zmazané, pokym neprecita symbol ©, alebo pokym nepreéita celi pasku. Ked
preéita symbol O, oznadf ho ako zmazany a na péaske Ty, ¢ita znaky smerom dolava
pokym neprecita symbol |5, potom pokracuje v éitani, pokym nepreéita termindl,
ten zapiSe na pasku Ps pokracuje v ¢itani pricom ¢itané symboly kopiruje na pasku
P, pokym neprecita zaciatok masky. Vtedy cely proces opakuje. Ak automat
precital celi pasku P;, hlavu pasky P; vrati na zaciatok a v stave si zapamaétd, Ze
hlad4 symbol ];.

e Automat hlad4 symbol |.
—2€{01,...,0,,U{[JU{ |1, ]s=1,]s41s- s ]mpUT
Automat posunie hlavu pasky T, dolava.
—z=]s
V stave si zapamita, ze hlad4 symbol ©.

e Automat hladd koniec masky s indexom roznym od s.

- 2€{0q,...,0,,}U{s}UT
Citany symbol automat oznaéf za zmazany a posunie hlavu pasky 7, dolava

ak sa da.
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e AS { ]1,.. . ,}5_1,]3,...,]m}
Automat oznaéf znak z, na pasku T, zapiSe z! a posunie hlavu pésky dolava

a v stave si zapaméitd, ze hladd symbol ©;.

Po preéitani celej pasky T, automat precita celd pasku Py zlava doprava, pricom
kopiruje ¢itané znaky na pasku T a oznacuje ich za zmazané na paske Ps. Tym automat
ukonéi nahradzanie vyskytov symbolou ©; na paske T, opakuje postup pre vSetky
ostané pésky, ktoré prichddzaji do tvahy. Cim automat ukonéi druhd fizu jedného
kroku nahradzania ©-symbolov. A teda aj uvazovany krok nahradzania ©-symbolov.

Ked automat nahrad{ vietky ©-symboly nastdva tretia fdza prace automatu. Po
druhej féze prace automatu sa na paske T nachddza jedind vetna forma tvaru [w]g, w €
T+. Pricom hlava danej pasky sa nachddza na jej konci. Automat presunie hlavu tejto
pasky na prvy znak po symbole zaciatku masky na paske a za¢ne porovnavanie. Potom
Cita pasky smerom doprava, pricom kontroluje, ¢i ¢itané znaky na paskach sa rovnaju,
ak nie, automat zastavi a neakceptuje. Automat zastavi a neakceptuje aj v pripade, ked
doéitame vstupni pésku skér ako hlava pasky 71, ¢ita znak viavo od konca masky. V
pripade, ze automat precita na paske T7 symbol konca masky akceptuje vstupné slovo.

Préicu automatu zostrojeného podla vyssie uvedenej konstrukcie ukazeme na prikla-
doch, po jednotlivych fazach prace automatu. Pre prvi fizu automatu, uvazujeme ¢ast
nejakého odvodenia systému Spfﬁajﬁceho predpoklady tvrdenia. K nemu vytvorime

zodpovedajice tvary pasok automatu, po jednotlivych krokoch odvodenia systému.

e cast odvodenia systému!

Gy | o1 |aA |og aA | adA acA | aaA aaaA |
Go | 02 | DB | bB | bbB | 09 bQs | becbbeC' | becbbebB |
Gs || o3 | cC | cC | ccQo | ccbbB | ccbbeC' | o3 cQo |
Gy || 04 | dQ1 | daA | dadD | dadD | daddD | daddD | dadddD |

| aaa A acaa®s | aaaacbecbbebdC' | aaaacbeebbebda
| o2 bB | bB bbB

| cbecbbebB | cbecbbebdC' | o cC

| dadddD | daddddD | daddddD dadddddD

e zodpovedajice tvary pasok a neterminaly pamétané v stave automatu

!plnymi ¢iarami sd zndzornené prepisovacie kroky a prerusovanymi ¢iarami komunikaéné kroky
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TV |G o | B A|] o1]la A |a A | [aa A | [aa A
To | [ o2|[b B |[b B |[bb B |[bbls[ o2 | [bb]3[b Q3| [bb]3[bO3 C
T3 | [ o3|]c C |[lc C |lcc Q2] [cc®2 B | [ccOc C | [ccOacla| 03
Ty | B o | B |B A B DI D |p D |p D

[aaa A | [aca A | [aaaa Qs | [aaaaOs C
[bb]3[b©3b B | [bb]3[bO3b]s5 o3 | [bbl3[bOsb]35 B | [bb]3[bO3b]33 B
[ccOaclalc Q2 | [ccOacla[cO2 B | [ccOac]2[cO2d C | [ccOac)2[cOad]1f o3

B D |p D | B D |p D

[aaaa®salo M
[bb]3[b©3b]33 B
[ccOac)2[cO2d]1 6 C
164 D

Ako ukazku prace automatu v druhej faze uvedieme jeden krok nahrddzania ©O-
symbolov. Najskor uvedieme priklad prace atomatu v prvej faze nahradzania a potom

v druhej. Priklad prace automatu v prvej faze nahradzania:

e pésky pred zahdjenim prvej fazy nahridzania symbolov ©3 2

T || [aaaa®salp 9 P A
Ty || [bb]3[b©3b]5 P 4
T5 || [ccOacla[cOad]; T Ps || 9
Ty || 9 Py A

e spracovanie prvej masky na paske 73>

T | [aaaa 1 Oza*]; Py || Joad®yc 9
T || [bb]3[bO3b]5 P | A

Ty || [ccOad) T [*c*O3d*]); P || Z2 1

Ty || 9 Pyl A

e po precitani celej pasky T3 a po doc¢itani pasok 17, Ts

Ty || 9[fa*a*a*a*©5a*]§ Py || Joad®2caaaal
Ty || 49 oo 5o 050 Py || 13bcO©sccb] J3bb[4
Ty | 9 Fecoicifeosd s Py | 22234

Ty || 9 Pl A

2znak 9 znamens, ze hlava pésky ¢ita znak pred nim, oznacuje poziciu hlavy pésky, nie je stcastou
pasky
3index # znaku znamens, ze znak bol oznageny ako zmazany
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e po dokonceni prvej fazy nahradzania symbolu ©Og

Ty
15
T3
T

[aaaacOadalp T Py || 1

[bb]2[bccO2chbly 6 Py || 1
q Ps || 1
9 Py

Priklady prace automatu v druhej fize nahrddzania. Automat nahradza vyskyty

symbolu ©,. Zndzornené si urcité ¢asti nahradzania.

e Nahradzanie vyskytu symbolu ©9 na paske T z predchddzajiceho prikladu.

pociatoény stav pasok Ts, Py

Ty || [bbla[bcc@act]s 1 Py |
automat hladé symbol O

Ty || [bblabec@ach 1y Py | 11

automat hladé symbol ]

Ty || [bblafbee 90Leb]l Py || ibe 9
automat hladé symbol O
Ty || [bb Ta[bcc®led], Py || J1be 4
Ty || [9bbla[bec®leb]l Py || J1bebb
Ty || [bblafbec 9 ©acb], Py | Jrbebb
Ty | [bb2[ bcc@gcb]| Py || ]1bebbech
Ty || [bb]2 [bcc@gcb] Py || J1bebbeeb
automat hladg symbol konca masky nemajici index 2
Ty || [bb]2[bccO2ch )5 ]1bcbbech| 9
Ty || 9 oo 5[0 e e @3¢ b7 1bebbecb] 9

automat prekopiroval obsah pasky P, na pasku Tb
Ty || [becbbedy 1 Py ||

e Priklad skladania slova, v ktorého odvodeni dve rozne gramatiky naraz poziadali

o komunikaciu tu istd gramatiku.
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Ty || [b]2]1[6©1b6cO2cch]; T b9

Ty || [b]2)1[b©1bc 9 Oleed]| Py | Jibee

Ty || [96]2]1[6©16cO)ccd]| Py || Jybeeh

Ty || [b]2]1[6©1bc 9 Ogcch]! Py | Jibecb
[9

T || [bla)r 9 0016 c 05 b ;. Py || J1becheb®1b

Ty || [9 8o\ [ 010" c*@3c* c*b* ]t Py || J1becheb©1b]]1b
Ty | 9 P00 05 Q5 b ]t Py || J1becheb©1b]]1b] 4
T || [b]1[6©1bcbecd]y 9 Pl 9

]
i
]
Ty || [b]2]1[ b©1bcOscch]| Py || J1becbeb®1b 4
i
]
I

e Priklad skladania slova, kde maska obsahuje viac vyskytov nahrddzaného sym-
bolu.

— na paske T7 nahradzame vyskyty symbolu ©1, pociatoény tvar pasky Ti

T H [abal1[a]1[ab©1bO1bal1 [accceecal[a]1[abO1bbO1 601 balp
— automat hlad4 symbol ©;

Ty H [aba]1[a]1 [ab©1bO1bals [acceeccal [a]1[abO®1bbO 1001 ba ‘W]E
— automat duplikuje spracovavani masku

Ty H [aba]1[a]1[ab©1bO1bals [acceeccal [a]1[abO10bO1007 T ba]l)
— automat spracovava pasku P

T, H [aba]1[a]1 [ab©1bO1baly [accceccali [al1[ab 9 @gbb@ﬁ@lba]g
— automat hladd symbol |;

T, || [aba)i[a]1[abO10©1bal; [acccccca]1[a]l[ab@llbb@lb®1ba]l)
— automat hlad4 symbol ©;

T, || [aba)i[a]1[abO1001bal; 4 [acccccca]1[a]l[ab@llbb@lb®1ba]l)
— automat duplikuje spracovavani masku

T, || [aba)i[a]1[abO1b©1 9 ba]1[accccccah[a]l[ab@gbb@1b®1ba]g
— automat spracovava pasku P

T, || [aba)i[a]1[ab 9 @‘lb@lba]l[accccccah[a]l[ab@gbb@1b®1ba]g
— automat hladd symbol |1, nasledne hlads symbol ©;

T, || [aba); 9 [a); [ab@‘lb@l baly[acceeccalr [alq [ab@'lbb@l ST ba]
1 [ab@'lb@l bal1[acceccealr[a]y [ab@‘lbb@l b0, ba]l)

Ty || [ aba]i]al

T || [aba]i[a]1][ab 9 ©16O1ba)i [accceecali[aly [ab@llbb@l b0 ba]l)
Ty | [aba]i]a]1[ab©1b0O1bals [accececalr[ali[ab 1 ©1000160; ba]g
T || [aba]i|a]1[ab©®1b©1ba]; [acceeccalq[a)r [ab®1bbO1bO1 ba]g 9
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— automat hlad4 koniec masky s indexom réznym od 0

Ty | [abali]a]1[ab©1b0O1bals [acceeecalr[a]1[abO1b0©1001ba |
— pomocné pasky Pp, P, zobrazené v rovnakych fazach ako paska T3

P Py | 1

Pyl oA P A

Py || Joab 9 P

Py || Joab 9 P, || 101001bb

Py || Joababaccceecabb 9 Py || 9010*01b* b

Py || Joababaccceecabb 9 P9

Py || Joababacceeccabbab P 9

Py || Joababaccceccabbab Pl 9010

Py || Joababacceeccabbabab P, | 107b*

Py || Joababaccceccabbabababa P9

Py || Joababacecceccabbababababa 4 P9

Py || Joababacceeccabbabababababa 9 Py || 4

Py || Joababaccceccabbabababababal 1 P ||

— pasky 11, P1, P> po skonc¢eni nahradzania symbolu ©; na paske T

Ts H [ababababababbaccccecababaly 1 Py H 9 P H 9

Popisali sme ako zostrojime automat A k danému systému I', v nasledujicom texte

ukdzeme, ze plati L(T') = L(A), a ze automat A pracuje v linedrnom case.

Tvrdenie 4.1.1. Pdsky T1,...,T, automatu A po prvej faze akceptacného vypoctu

automatu obsahuji masky alebo siu prdzdne.

Doékaz. Na zaciatku prvej fazy, pasky obsahuju symbol zaciatok masky alebo symbol
0B. Ak nejakda paska automatu z pasiek 11, ..., Ty, neobsahuje symbol 3, z popisu prvej
fazy prace automatu a z faktu, ze uvazujeme akceptacény vypocet vyplyva, ze automat
na danu pasku zapiSe symbol pre koniec masky a néasledne symbol § alebo zagiatok
masky. Ak sa na nejakej paske nachadza symbol 3, pocas simuldcie odvodenia systému
I', automat na danu pasku nezapisuje ziadne symboly, az pokym sa nerozhodne tento
symbol zmazat, nasledne na pasku zapise zaciatok masky. Na konci prvej fazy préce
automat kontroluje vyskyty § symbolov, vtedy na pasky nezapisuje ziadne symboly iba

maze tieto symboly. Z uvedeného vyplyva platnost dokazovaného tvrdenia. O

Tvrdenie 4.1.2. Pdaska T} automatu A po prvej fdze akceptacného vypodtu obsahuje

aspon jednu masku a posledna maska na nej leZiaca md index 0.
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Dékaz. Z Tvrdenia 4.1.1 vyplyva, ze paska 11 po prvej faze prace automatu A obsahuje
masky alebo je prazdna. Ak by mala byt paska 77 po prvej faze prace automatu prazdna,
v prvom kroku vypoétu automatu, automat musel na dani pasku zapisat symbol 3
inak by obsahovala po prvej fize aspoii symbol pre zaciatok masky, kedze automat
pocas svojej prvej fazy maze iba symboly 3. Pocas simuldcie odvodenia systému I’
sa automat nemohol rozhodnit zmazat symbol 3, ktory obsahuje paska T}, pretoze
péaska by obsahovala aspon zaciatok masky. Ale ak paska T pocas kontroly vyskytov
symbolu 8 obsahuje symbol 8 automat zastavi a neakceptuje. Z uvedeného vyplyva, ze
po prvej faze akceptacného vypoctu automatu A paska T obsahuje aspon jednu masku.
Posledny symbol, ktory automat zapiSe na pasku 77 pocas uvazovanej ¢asti vypoctu je

symbol Jo. Z predchddzajiceho vyplyva dokazované tvrdenie. O

Tvrdenie 4.1.3. Pocas druhej fazy vgpoctu automatu A plati, Ze maskou s indexom

i,1 < i <m md byt nahradeny symbol © leZiaci na pdske T;.

Dékaz. Dokazeme, ze po kazdom kroku druhej fazy vypoctu automatu A plati, Ze mas-
kou s indexom 7,1 < i < m mé byt nahradeny symbol © leZiaci na paske T;. Ukdzeme,
matematickou indukciou na pocet vykonanych krokov druhej fazy vypoctu automatu,

tento pocet oznacime k.

1. k=0

Priamo po prvej faze prace automatu A plati dokazované tvrdenie, vyplyva priamo

z konstrukcie automatu.

2. predpokladdme, ze tvrdenie plati po [,I < k krokoch druhej fazy vypocétu au-

tomatu, dokazeme, ze plati aj po k krokoch

7 indukéného predpokladu vieme, Ze na zaciatku k-teho kroku plati, ze maskou s
indexom 4,1 < i < m m4 byt nahradeny symbol © leziaci na paske T;. Iba v prvej
faze kazdého kroku druhej fazy vypoc¢tu automatu, symboly © menia svoju poziciu
z nejakej pasky na ini pasku. Ak si stucastou masky, ktora je vkladana do inej
masky v uvazovanej faze vypoctu. Pocas tohto vkladania, automat zaznamena
pre symboly © obsiahnuté vo vkladanej maske, zmenu ich pozicie a nasledne na
konci prvej fazy kroku druhej fazy vypoctu automatu aktualizuje indexy masiek,

ktorymi maji byt nahradené tieto symboly ©, tak aby platilo dokazované tvrdenie.
7 dokézaného, vyplyva platnost tvrdenia. O

Tvrdenie 4.1.4. Po prvej faze vypoctu automatu A plati nasledovné. Nech znak z

leziaci na pdske T;,1 < i < m automatu A, je symbol ©;,7 #i A1 < j<m a jetol-ty
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vijskyt tohto symbolu na pdske T; od jej konca. Potom znak z md byt nahradeny maskou
s indexom i leZiacou na pdske T; automatu A, ktord je l-td v poradi od konca pdsky T}

spomedzi masiek s indexom 1.

Dokaz. Nech znak z leziaci na paske T;, 1 < ¢ < m automatu A, je symbol ©;, 7 # iAl <
J < m aje to I-ty vyskyt tohto symbolu na péaske T; od jej konca. Index j symbolu
© znamend, ze na miesto daného symbolu, patri vetnd forma generovanid gramatikou
Gj. Po prvej faze vypoctu automatu A vsetky vetné formy reprezentované maskami,
ktoré este neboli spracované (tj. existuje symbol O, ktory m4 byt nahradeny danou
maskou), generované gramatikami systému I" sa nachadzajui na péaskach zodpovedajicim
jednotlivym gramatikdm. Teda hladand maska sa nachddza na péske T;. 7 masiek
nachadzajuicich sa na paske T} prichddzaji do tvahy iba masky s indexom 4, ktory
znaéi, ze reprezentuji vetnu formu, ktord mala byt vloZend do vetnej formy generovanej
gramatikou Gj;, Tvrdenie 4.1.3. Pre kazdy symbol ©; na péskach T, ...,T,, automatu
existuje na pdske 7} maska, ktorou mé byt nahradeny, zdroven plati, ze na paske Tj
sa nenachddza viac masiek ako symbolov ©; na péaskach T1,...,T}, automatu A. V
okamihu ked automat A na pésku T} zapisal symbol © j, existuju vSetky masky potrebné
k zloZeniu vetnej formy, ktord ma byt prekopirovana na jeho miesto. Z uvedeného

vyplyva, dokazované tvrdenie. O

Tvrdenie 4.1.5. Nech 1 <i <m — 1. Po prvej faze i-teho kroku druhej fazy viypoctu
automatu A su pdsky Th—it1, ..., Ty prdzdne a ostani prdzdne aZ do konca vypoctu

automatu.

Dékaz. Nech 1 < i <m — 1. Automat A v prvej faze i-teho kroku druhej fazy svojho
vypoctu vyprazdni pasku T}, +;—1 a potom uz viac natniu nezapise ziaden symbol, vyplyva

priamo z konstrukcie automatu A. A teda plati dokazované tvrdenie. O

Tvrdenie 4.1.6. Po prvej faze viypoctu automatu A plati nasledovné. Nech znak z
leziaci na pdske T;,1 < i < m automatu A, je symbol ©; a je to l-ty vyskyt tohto
symbolu v maske x od jej konca, kde | > 1. Potom znak z md byt nahradeny maskou
s indexom i leZiacou na pdske T; automatu A pred masku x, pricom je l-td v poradi od

masky © spomedzi masiek s indexom i.

Dékaz. Nech znak z, ktory je sic¢astou masky x leziacej na paske T;,1 < i < m au-
tomatu A, je I-ty vyskyt symbolu ©; vramci masky z od jej konca, kde [ > 1. Index
1 symbolu © znamend, Ze na miesto daného symbolu, patri vetnd forma generovana

gramatikou G;. Po prvej faze vypoctu automatu A vietky vetné formy reprezentované
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maskami, ktoré este neboli spracované (tj. existuje symbol ©, ktory m4a byt nahradeny
danou maskou), generované gramatikami systému I' sa nachddzaji na paskach zod-
povedajicim jednotlivym gramatikdm. Teda hladand maska sa nachddza na paske T;.
7 masiek nachadzajicich sa na paske T; prichddzaji do tvahy iba masky s indexom
i, ktory znaci, ze reprezentujui vetnd formu, ktord mala byt vlozena do vetnej formy
gramatiky G;, Tvrdenie 4.1.3. Maska, ktord m4 nahradit znak z sa musf nachddzat na
paske T; pred maskou z, kedze v okamihu ked automat A na pésku T} zapisal symbol ©;,
existuju véetky masky potrebné k zlozeniu vetnej formy, ktord m4 byt prekopirovans na
jeho miesto. A z toho istého dovodu vyplyva, ze je I-t4 v poradi od masky x spomedzi

masiek s indexom ¢ leziacich na paske T;. O

Tvrdenie 4.1.7. Pocas druhej fdzy vipoctu automatu A plati nasledovné. Nech x je
maska leziaca na pdske T;,1 < i < m, pricom obsahuje viac symbolov ©;,i # j A1 <
j<m (. |zlje;) = 2). Potom iba maska, ktorou md byt nahradeny prog vyskyt (zlava)

symbolu ©; v maske x, moze obsahoval symbol ©;.

Dékaz. Nech pocas druhej fazy vypoctu automatu A, sa na paske T;,1 < i < m au-
tomatu nachadza maska x obsahujica viac symbolov ©;,7 # j A1 < j < m. Potom ¢o
bol zapisany na pasku T; prvy vyskyt symbolu ©; v maske z, gramatika G; sa vratila k
pociatoénému neterminélu, ak v dalsom simulovanom odvodeni gramatika G poziada o
vetni formu gramatiku G;, automat ukonéi masku  a preto masky, ktorymi maju byt
nahradené vyskyty symbolu 6;, okrem prvého vyskytu, v maske z, neméozu obsahovat
symbol ©;, pretoze automat A ich zaciatky zapisal na péasku 7} neskor ako zaciatok

masky . O

Tvrdenie 4.1.8. Pre kazdé i,1 < i < m plati, Ze pdska T; automatu A po prvej fdaze

akceptacného vypoctu automatu neobsahuje symbol ;.

Dokaz. V uvazovanej ¢asti vypoctu automat symbol ©;,1 < i < m zapiSe na pasku
T;,1 < j < m, iba v pripade ked gramatika Gj systému I' v simulovanom odvodeni
vygenerovala komunika¢ny symbol ;. Ale ak i = j automat zastavi a neakceptuje.

Preto plati dokazované tvrdenie. ]

Tvrdenie 4.1.9. Nech 1 < i < m. Nech na zaciatku i-teho kroku druhej fazy vypoctu
automatu A, pre kazdé j,1 < j < m plati, Ze symbol ©; sa nenachddza na pdske
T;. Potom aj po skonceni uvaZovaného kroku druhej fdzy vipoctu, plati Ze pre kaZdé

I,1 <1 <m plati, Ze pdska T} automatu A neobsahuje symbol Oy.
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Dékaz. Nech 1 < i < m. Predpokladajme, Ze na zaciatku i-teho kroku druhej fazy
vypoctu automatu A, pre kazdé j,1 < j < m plati, Ze na paske T; automatu A sa
nenachadza symbol ©;. Automat v prvej fdze uvazovaného kroku druhej fazy vypoctu
automatu, nahradza symboly ©,,_,+1 na paskach Ti,...,T,,—; automatu A, pretoze
pasky Ty—it2,-.., Iy st prazdne, vyplyva z Tvrdenia 4.1.5 a predpoklddame, Ze na
paske T,,_;+1 sa nenachadza symbol ©,, ;1. Po prvej faze uvazovaného kroku druhej
fazy vypoctu automatu, moze existovat [, 1 < I < m—i také, Ze na paske Tj sa nachadza
symbol ©;, len v pripade ak v tejto casti vypoctu automatu, automat nahradil na paske
T; vyskyt symbolu ©,,_;4+1 obsiahnuty v nejakej maske x, maskou y obsahujicou symbol
©;. 7 Tvrdenia 4.1.7 vyplyva, Ze maskou y v maske x je nahrddzany prvy vyskyt
symbolu ©,,_;11 a eSte, Ze iba maska, ktorou méd byt nahradeny prvy vyskyt symbolu
©; v maske y, moze obsahovat symbol ©,, ;.1 a teda po jeho nahradeni, symbol ©.
7 uvedeného a konstrukcie automatu A vyplyva, ze po ukonéeni uvazovaného kroku

druhej fazy vypoctu, plati pre kazdé j,1 < j < m péska T; neobsahuje symbol ©;. [J

Tvrdenie 4.1.10. Po skonceni druhej fdzy kazdého kroku druhej fdzy akceptacného

vipoctu automatu A plati, Ze na pdske T;,1 < i < m sa nenachddza symbol ©;.

Dékaz. Po prvej faze akceptaéného vypoctu automatu A plati, ze na paske T;,1 < i < m
sa nenachadza symbol ©;, vyplyva z Tvrdenia 4.1.8. Z toho a Tvrdenia 4.1.9 vyplyva,
ze po druhej faze prvého kroku druhej fazy vypoctu, pre kazdé j,1 < j < m plati, ze
paska T; neobsahuje symbol ©;. Analogicky potom to isté plati pre vSetky ostatné kroky

druhej fazy vypoétu automatu. Z toho vyplyva platnost dokazovaného tvrdenia. O

Tvrdenie 4.1.11. Pre kazdé i,1 < i < m plati, Ze v druhej fdaze i-teho kroku druhej
fazy akceptaéného vgpoctu automatu A automat pre kazdé j,1 < j < m, nahradi vietky

vyskyty symbolu ©; na pdske T} prislusnymi maskama.

Doékaz. Nech 1 < ¢ < m. Uvazujme i-ty krok druhej fazy vypoctu automatu A. Z
Tvrdenia 4.1.10 vyplyva, ze v druhej faze uvazovaného kroku druhej fazy vypoctu,
automat pre kazdé j,1 < j < m nahradi vietky vyskyty symbolu ©; na péaske 7). Fakt,
Ze ich nahradi prislusnymi maskami vyplyva z Tvrdenia 4.1.6 a konstrukcie automatu
A. O

Tvrdenie 4.1.12. Nech 1 < i < m. Na zaciatku i-teho kroku druhej fdzy vypoctu
automatu A sa na pdskach T4,...,T,, nachddzaji len masky s indexom z mmnoZiny

{0,1,...,m—i+1}.
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Dékaz. Pre prvy krok druhej fazy vypocétu automatu A tvrdenie plati, vyplyva to pria-
mo z konstrukcie automatu. Nech 2 < ¢ < m. Z Tvrdenia 4.1.5 vyplyva, Ze na zaciatku
i-teho kroku druhej fazy vypocétu automatu A si pasky Tr—ivo, .- -, Ty prazdne. Z Tvr-
denia 4.1.3 a z faktu, ze symbol © sa nendchadza na péskach Ty,—;49, ..., T, vyplyva,

ze masky leziace ma paskach 77, . .., T;, maji indexy z mnoziny {0, 1,...,m—i+1}. O

Tvrdenie 4.1.13. Pre kazdé i,1 < i < m —1 plati, Ze v prvej fdaze i-teho kroku druhej
fazy akceptacného vypoctu automatu A automat nahradi vsetky viskyty symbolu ©,, ;11

na paskach Ty, ..., Ty prislusnymi maskams.

Dokaz. Nech 1 <i < m — 1. Na zaciatku prvej fazy i-teho kroku druhej fazy vypoctu
automatu A sa vsetky vyskyty symbolu ©,,_;+1 nachddzaji na paskach T1,...,T—;
automatu, vyplyva z Tvrdenia 4.1.10 a Tvrdenia 4.1.5. VSetky masky, ktorymi maji byt
nahradené vyskyty symbolu ©,,_;1 na paskach 11, ..., T,,—; automatu, sa nachadzaju
na paske T,—it+1, vyplyva z Tvrdenia 4.1.4. Na péske T,_;+1 lezia len masky s in-
dexami z mnoziny {1,...,m — i}, vyplyva z tvrdeni 4.1.10, 4.1.12 a z faktu, ze maska
s indexom 0 sa nachddza len na paske T7. V i-tom kroku druhej fazy akceptacného
vypoctu automatu A automat prechddza od konca pasku T;,_;11 a kazdd masku pre-
kopiruje na nejakt pasku z pasiek 11, ..., 7T,—; na miesto uréené symbolom O, ;1.
Uvazovany krok konéi, ked automat spracuje vetky masky leziace na paske Tp_iy1. Z
toho vyplyva, ze automat v i-tom kroku druhej fazy vypoctu nahradi vSetky vyskyty
symbolu O,,_;11. Automat masky leziace na paske T},—;+1 spracovava nasledovne, nech
spracovava masku, ktord je prva, vramci masiek s indexom [,1 <[ < m — i na paske
Tyn—it1. Hlava pésky T sa nachédza na jej konci. To znamend, Ze ked automat &fta
tito pasku smerom dolava, ngjde prvy vyskyt symbolu ©,,_; 41, ktory zodpoveda spra-
covavanej maske, Tvrdenie 4.1.4. Nech spracovavanad maska je s-ta v poradi, v ramci
masiek s indexom [, 1 <1 < m —1 na paske T},_;+1, to znamend, Ze sme spracovali s — 1
masiek s indexom [, pretoze hlava pasky 1; sa nachadza, pred s — 1 vyskytom symbolu
Om_i+1 na paske T} a teda Etanim tejto pasky smerom dolava automat néjde s-ty
vyskyt daného symbolu na péaske 7;, ktory zodpoveda spracovavanej maske, Tvrdenie

4.1.4. Z uvedeného vyplyva dokazované tvrdenie. O

Tvrdenie 4.1.14. Pre kazdé i,1 < i < m—1 plati, Ze na paskach Ty, ..., T, automatu
A po i-tom kroku druhej fdzy akceptacného vipoctu automatu sa nenachddzaji symboly

O;j,m—i+1<j<m.

Dokaz. Dokaz matematickou indukciou na <.
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1.:=1
V prvom kroku druhej fazy automatu nahradime vsetky vyskyty symbolu ©,,,
vyplyva z Tvrdenia 4.1.13. Z toho a faktu, ze automat pocas druhej fazy svojho
vypocCtu na paskach Ti,...,T;, symboly © iba premiestiiuje, nezapisuje nové,

vyplyva dokazované tvrdenie.

2. predpokladame, ze tvrdenie plati, pre vSetky j < ¢, dokdZeme tvrdenie pre ¢

7 indukéného kroku vyplyva, ze na paskach Ti,...,T,, automatu pred i-tym
krokom druhej fazy vypoctu automatu A sa nenachddzaji symboly ©;, m—i+2 <
j < m. V i-tom kroku druhej fizy vypoctu nahradime vsSetky vyskyty symbolu
Om—i+1, Tvrdenie 4.1.13. Z toho a faktu, ze automat pocas druhej fazy svoj-
ho vypoctu na paskach T1,...,T,, symboly © iba premiestnuje, nezapisuje nové,

vyplyva dokazované tvrdenie.
O

Tvrdenie 4.1.15. Pdska T1 automatu A po druhej faze prdace automatu obsahuje masku

[w]o, kde w je slovo patriace do jazyka L(T").

Dékaz. 7 Tvrdenia 4.1.5 vyplyva, ze po druhej faze vypoétu automatu A si pédsky
Ts, ..., T, prazdne. 7 Tvrdenia 4.1.10 a Tvrdenia 4.1.14 vyplyva, Ze na paske T
automatu A sa nenachddza symbol ©. To znamend, ze sme nahradili vSetky vyskyty
symbolu ©. Z toho a tvrdeni 4.1.1, 4.1.2 vyplyva, Ze na paske T} lezi prave jedna maska
s indexom 0. Nech pédska T7 obsahuje masku [w]o, w € T*. Slovo w € L(T'), vyplyva z
tvrdeni 4.1.11, 4.1.13. ]

Tvrdenie 4.1.16. L(A) = L(I").

Dékaz. 7 prace automatu A v jeho tretej faze a Tvrdenia 4.1.15 vyplyva dokazované

tvrdenie. O

Ukézali sme, ze plati L(A) = L(I'). Teraz ukdzeme, ze automat A pracuje v

linearnom case.

Tvrdenie 4.1.17. Automat A pocas svojej prvej fdzy pracuje v éase O(n).

Dokaz. Na zaciatku prvej fazy price automatu, automat urobi jeden krok, v ktorom
rozhodne, pre ktoré gramatiky systému budu zapaméatavane vetné formy. Kazdy prepi-
sovaci krok systému I' automat simuluje v jednom kroku. Komunikaé¢ny krok systému

automat simuluje v konStantom pocte krokov, vyplyva priamo z konstrukcie automatu.
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Na konci prvej fazy automat este zkontroluje vyskyt symbolov 3 a zmaze tieto symboly
na konci pasok automatu, naco protrebuje konstantny pocet krokov. Z toho, ze systém
' pracuje v ¢ase O(n) a z vyssie uvedeného vyplyva, Ze praca automatu A v jeho prvej

faze je v case O(n). O

Tvrdenie 4.1.18. Pdsky T4, ..., Ty automatu A po prvej fdze akceptacného vypoctu

automatu obsahuji najviac (m + 1)n symbolov.

Dokaz. Pocet symbolov, ktoré si termindly systému I', na paskach automatu 71, ..., T,
po danej €asti vypoctu je rovny n, kedze pocas simuldcie systému automat A na svoje
pésky zaznamendva len termindly generované gramatikami systému, ktoré su stcastou
slova, ktoré je generované v simulovanom odvodeni systému I' a predpokladame, ze dizka
tohto slova je n. Ukazeme, ze pomocnych symbolov na péaskach T1,...,7T,, po danej
casti vypoctu automatu nie je viac ako mn. Pomocné symboly, ktoré sa nachadzaju
na paskach automatu A po danej ¢asti vypoctu automatu su symboly zaciatok masky,
koniec masky a ©-symboly. Na jeden zaciatok masky moéze pripadnit najviac m —
1 symbolov pre koniec masky, pretoze v odvodeni nejakého slova systémom I' moéze
najviac m — 1 gramatik naraz poziadat o tu istu vetni formu. Po kazdom zaciatku
masky na paskach Ti,...,T,, nasleduje aspoil jeden termindl, vyplyva to zo striktnej
regularity komponent systému I'. Pred a po kazdom vyskyte symbolu © na péaskach
T1,...,T, sa nachddza termindl, ¢o vyplyva z faktu, ze automat A simuluje systém
so stale generujicimi striktne reguldrnymi komponentami. 7Z uvedého vyplyva, Ze na
kazdy termindl na paskach T71,...,7T,, pripadne najviac m pomocnych symbolov. Z

¢oho vyplyva platnost dokazovaného tvrdenia. O
Tvrdenie 4.1.19. Automat A jeden krok svojej druhej fazy realizuje v éase O(n).

Dékaz. Jeden krok druhej fazy vypoctu automatu A sa sklada z dvoch faz. Prvé faza
kroku trva O(2(m + 1)n), kedze na péskach T1,..., T}, sa nachddza najviac (m + 1)n
znakov, vyplyva z Tvrdenia 4.1.18 a faktu, ze automat pocas druhej fazy vypoctu neza-
pisuje na pasky 11, ..., T, symboly, ktoré sa na tychto paskach nenachadzali uz po prvej
faze vypoctu automatu. Nech na nejakej paske na zaciatku druhej fazy kroku druhej
fazy vypoctu automatu A je k znakov. Duplikovanie masiek trva maximalne O(4k) ¢asu,
pripad kedy sa duplikuji vsetky znaky pasky. Spracovévanie masiek mozeme rozdelit
na dve ¢asti, a to ked hlava pasky sa hybe smerom dolava a ked sa hybe smerom do-
prava. Ked sa hybe doprava tak automat vykona O(k) krokov, ked sa hybe dolava
vykond O(3k) krokov. Zavereéné prekopirovanie pomocnej pasky zaberie O(k) krokov.

Celkovo druhé faza kroku pre jednd pasku trvd O(9k) casu a teda druhd faza kroku
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trva O(9(m+1)n). Teda jeden krok zaberie O(11(m+1)n) casu. Kedze m je konstanta,

plati dokazované tvrdenie. O
Tvrdenie 4.1.20. Automat A vo svojej tretej faze pracuje v éase O(n).

Doékaz. Automat A na zatiatku svojej tretej fazy, presunie hlavu pasky na zaciatok
pasky, ¢o vyzaduje O(n) krokov, vyplyva z Tvrdenia 4.1.15. Samotné porovnavanie
vstupného slova a slova generovaného systémom vyzaduje tiez O(n) krokov vypoctu

automatu. Teda dokazované tvrdenie plati. O
Tvrdenie 4.1.21. Automat A pracuje v ¢ase O(n).

Dékaz. Predpokladdame, ze simulovany systém pracuje v ¢ase O(n), kde n je dizka
slova generovaného systémom. V prvej fize automat pracuje v ¢ase O(n), vyplyva z
Tvrdenia 4.1.17. 7 Tvrdenia 4.1.19 a konstrukcie automatu A vyplyva, ze vo svojej
druhej faze automat pracuje v éase O(mn). A tretia fiza vypoctu automatu trva O(n)
¢asu, Tvrdenie 4.1.20. Z toho vyplyva, ze automat pracuje v ¢ase O((m + 2)n), z toho

vyplyva dokazované tvrdenie. O

Z tvrdeni 4.1.16, 4.1.21 vyplyva L(PCGSgSREG) C NTIME(n). O
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5 Zaver

Predkladand praca splnila svoj ciel. Ukézali sme, ze predpoklad striktnosti na reguldrne
gramatiky v komponentiach PCGS je dolezity. Veta 3.1 hovori, ze PCGSSREG stupia
m su slabsie ako PCGSREG stupna m, pre m > 3. A Veta 4.1 hovori, ze PCGS so
stale generujicimi striktne reguldrnymi komponentami je mozné simulovat Turingovym
strojom v linedrnom ¢ase. Moznymi rozsireniami tejto prace je dokdzanie Vety 3.1 pre
m = 2 a dokaz Vety 4.1 pre PCGSSREG. Model paralelnych kooperujicich systémov
gramatik je zaujimavy a uz pri praci s jeho najjednoduchsou variantou PCGSSREG

sa ukazuje sila tohto modelu a elegencia jeho vlastnosti.
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