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Zusammenfassung

Traces sind Verallgemeinerungen von Wortern auf nebenldufige Prozesse: Dem Alphabet
wird eine symmetrische und antireflexive Unabhdngigkeitsrelation auf Zeichen zugeordnet.
Worter sind Repréasentanten desselben Traces, wenn sie sich nur in der Reihenfolge von auf-
einanderfolgenden unabhéngigen Zeichen unterscheiden. Viele aus der Theorie der formalen
Sprachen bekannte Begriffe und Konzepte lassen sich ebenso fiir Traces und Trace-Sprachen
formulieren und anwenden.

Im Jahre 1987 definierte Zielonka mit dem endlichen asynchronen Automaten den Typ ei-
nes verteilten Automaten zur Erkennung von Trace-Sprachen. Die Klasse der erkennbaren
Trace-Sprachen ist daher eine Verallgemeinerung der Klasse der reguldren (Wort-)Sprachen.
Obwohl die erkennbaren Trace-Sprachen ein vielfiltigeres und interessanteres Gebiet darstel-
len als die Klasse der reguldren Wortsprachen, scheinen sie bisher weniger untersucht worden
zu sein.

In dieser Arbeit werden Teilklassen der erkennbaren Trace-Sprachen durch Betrachtung der
verteilten Struktur und des nebenléufigen Verhaltens des endlichen asynchronen Automa-
ten definiert. In diesem Zusammenhang spielen die Mechanismen eine besondere Rolle, nach
denen die Teilautomaten kooperieren. Die definierten Teilklassen werden unabhéngig vom
Automatentyp charakterisiert, so daf} sie allgemeine Eigenschaften (erkennbaren) nebenlédufi-
gen Verhaltens beschreiben. Es werden Eigenschaften der Sprachklassen und Beziehungen
zwischen den Sprachklassen untersucht. Hierbei dient die Unabhéngigkeitsrelation als Pa-
rameter, z. B. stimmen die Teilklassen mit der Klasse der erkennbaren Trace-Sprachen bei
leerer Unabhéngigkeitsrelation iiberein. Drei Teilklassen sind identisch, wenn nur prifixab-
geschlossene Sprachklassen betrachtet werden.

Zielonkas Konstruktion eines endlichen asynchronen Automaten zu einer gegebenen Trace-
Sprache ist ebenso kompliziert wie aufwendig. Von daher ergibt sich ein weiteres Motiv fiir
die Betrachtung von Teilklassen der erkennbaren Trace-Sprachen. Es zeigt sich jedoch, dafl
die hier definierten Sprachklassen keine einfachere Automatenkonstruktion zulassen. Ande-
rerseits offenbart die Untersuchung von Zielonkas Konstruktionsverfahen eine entscheidende
Vereinfachung fiir erkennbare Trace-Sprachen, die auf Alphabeten mit einer speziellen Un-
abhéngigkeitsrelation definiert sind.

Im Anhang wird das Trace Modell einer Fertigungszelle vorgestellt. Das Verhalten wird mit
Hilfe der hier definierten Begriffe interpretiert.
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Abstract

Traces are generalizations of words to concurrent processes. This is done by adjoining a
symmetric and antireflexive independence relation on letters to the alphabet. Words will be
representatives of the same trace, if their sequences of letter occurences differ only in the
order of neighbouring independent letters. Most of the well-known concepts and notions from
formal language theory are also applicable to traces and trace languages.

In 1987 Zielonka defined the finite asynchronous automaton as a distributed device for reco-
gnizing trace languages. Thus, the class of recognizable trace languages is a generalization of
the class of ordinary regular languages. Although the recognizable trace languages constitute
a more complex and interesting field than the ordinary regular languages, they seem to be
much less investigated.

In this paper subclasses of the recognizable trace languages are defined by considering the
distributed structure and concurrent behaviour of the finite asynchronous automaton. In this
context the mechanisms of cooperation between the subautomata are of special interest. We
characterize these subclasses independently of the automaton. So they represent properties
of (recognizable) concurrent behaviour in general. In order to establish a theory of these
language classes we analyze their properties and mutual relationships. The independence
relation serves as a parameter in this examination, e. g. if the independence relation is empty
the subclasses will be identical with the original class of recognizable trace languages. Closure
properties and set-theoretic relationships are examined with respect to the independence
relation. Three subclasses coincide, if we restrict to prefix closed language classes.

Zielonka’s construction of a finite asynchronous automaton recognizing a given trace langua-
ge uses a complicated and expensive algorithm. This reason is another motivation for the
restriction to language subclasses. However, it is shown that the defined subclasses do not
allow a simpler construction. The analysis of the construction given by Zielonka reveals a
significant simplification in case of recognizable trace languages defined on alphabets with a
special dependence structure.

In the appendix the trace model of a production cell is given. Its behaviour is interpreted in
terms of the introduced notions.
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Kapitel 1

Einfiihrung

Petrinetze sind ein bewéahrtes Beschreibungsmittel fiir verteilte diskrete Systeme. Mit einem
Petrinetz wird ein solches System in doppelter Hinsicht beschrieben: Die Zerlegung in passive
und aktive Komponenten als Stellen und Transitionen gibt die Struktur des Systems wieder.
Uber die Schaltregel ist definiert, wie das Netz den Systemzustand wechselt, so daf§ durch die
Netzbeschreibung auch das Systemverhalten gegeben ist. Ausgangspunkt dieser Arbeit ist die
Frage, wie zu einem gegebenen Systemverhalten algorithmisch eine Netzstruktur konstruiert
werden kann.

Fiir die Darstellung von Abldufen in Petrinetzen sind eine Reihe von Konzepten entwickelt
und benutzt worden. In [CR89] wurden fiir sichere Petrinetze mehrere dieser Ansitze ver-
glichen und ihre Aquivalenz bewiesen. D. h. es gibt unterschiedliche Formalisierungen von
Abléufen in Petrinetzen, die jedoch ineinander iiberfithrt werden kénnen. Wenn wir iiber
das Verhalten von Petrinetzen sprechen, reicht es daher aus, nur einen dieser Ablaufbegriffe
heranzuziehen.

Eines der in [CR89] behandelten Konzepte ist der Trace-Begriff. Ein Trace ist ein ,, Wort*“
iiber einem Alphabet, in dem durch Einfiihrung einer , Unabhéngigkeitsrelation“ auf Zeichen
die Nebenlaufigkeit von Zeichenvorkommen ausgedriickt wird. So nah dieser Begriff an der
Theorie der formalen Sprachen angesiedelt ist, so einfach lassen sich Begriffe aus den for-
malen Sprachen auf die Trace-Theorie iibertragen. Traces wurden zuerst durch Cartier und
Foata (vgl. [CF69]) als Elemente eines partiell-kommutativen Monoids definiert. Mazurkie-
wicz pragte die Bezeichnung ,, Trace® und stellte den Zusammenhang zu den Petrinetzen her

(vgl. [Maz77, Maz87]).

In der Literatur finden sich zur Konstruktion von sicheren Petrinetzen bei gegebener Trace-
Sprache als Netzverhalten zwei Ansétze: Graubmann ([Grau88]) tibernimmt Mazurkiewiczs
Definition des Trace-Verhaltens eines Netzes und setzt die Transitionenmenge des Netzes
gleich dem Alphabet. Die Klasse der Trace-Sprachen, zu denen nach seiner Methode ein
Netz konstruiert werden kann, wird so allerdings allein durch den Netztyp bestimmt, denn
nicht einmal zu jeder endlichen Trace-Sprache 148t sich auf diese Weise ein sicheres Petrinetz
konstruieren. Beispielsweise 148t sich kein sicheres Netz angeben, dessen einzige Transition
genau zweimal schaltet. Also 1dt sich das Verhalten ,,Das einzige bekannte Ereignis tritt
zweimal ein“ nach Graubmann nicht durch ein sicheres Netz darstellen.
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Einen anderen Weg beschreitet Zielonka in [Ziel87]. Er konstruiert zu jeder erkennbaren
Trace-Sprache einen endlichen asynchronen Automaten, der als sicheres transitionsbeschrif-
tetes Petrinetz dargestellt werden kann. Dabei sind die erkennbaren Trace-Sprachen netzun-
abhéngig als die Klasse der von endlichen Automaten erkennbaren Trace-Sprachen charakte-
risierbar. Ungliicklicherweise ist Zielonkas Konstruktion aufwendig und relativ kompliziert.

In dieser Arbeit werden durch systematische Einschrinkung des Konzepts des endlichen
asynchronen Automaten Teilklassen der erkennbaren Trace-Sprachen definiert. Es wird un-
tersucht, ob zu den Trace-Sprachen aus den Teilklassen eine einfachere Automatenkonstruk-
tion moglich ist. Die Betrachtung von Teilklassen ist naheliegend, weil durch die volle Klasse
der erkennbaren Trace-Sprachen mehr als das im intuitiven Sinne nebenléufige erkennbare
Verhalten abgedeckt wird. So ist jede endliche Trace-Sprache von einem Automaten erkenn-
bar, aber nicht jede ist anschaulich das Verhalten eines verteilten Systems. Wir werden
sehen, daf die in der Definition des endlichen asynchronen Automaten verwendeten globalen
Konzepte (insbesondere Endzustdnde) in diesem Zusammenhang von Bedeutung sind.

Um eine iiber das spezielle Automatenmodell hinausgehende Relevanz der Sprachklassen
zu zeigen und sie gleichzeitig in den Eigenschaften ihrer Sprachen voneinander abzugrenzen,
werden automatenunabhéngige Charakterisierungen der Klassen angegeben. Einmal vom Au-
tomatenmodell losgelost, werden Abschluleigenschaften der Klassen und Querbeziehungen
nachgewiesen. Bei diesen Untersuchungen dient die Unabhéngigkeitsrelation des Alphabets
als Parameter. Sie ist quasi ein Ma$ fiir die Nebenléufigkeit im System. Uber einem Alphabet
mit leerer Unabhéngigkeitsrelation stimmen beispielsweise alle betrachteten Sprachklassen
mit der Klasse der reguléren (Wort-)Sprachen iiberein. Das bedeutet umgekehrt, daff durch
Einfiihrung von Nebenldufigkeit die Klasse der reguldren Wortsprachen zu den definierten
Trace-Sprachklassen verallgemeinert wird, wobei jeweils ein anderer Aspekt nebenlédufigen
Verhaltens Gegenstand der Verallgemeinerung ist.

Erste Ansétze, Teilklassen der erkennbaren Trace-Sprachen so zu definieren, gab es bereits
in [Dub86] und [Ziel87]. Dort wurden zwei Teilklassen betrachtet, die sich aus den reguléren
Wortsprachen durch Synchronisation und Vereinigung ergeben. Die beiden Sprachklassen
werden hier im Zusammenhang mit den neudefinierten Sprachklassen weiter untersucht.

Die Arbeit gliedert sich folgendermaflen: Die Kapitel 2 bis 4 enthalten die Grundlagen der
Arbeit. Kapitel 2 bringt die Definitionen der Begriffe, die im weiteren gebraucht werden und
in der Fachliteratur zu finden sind. Kapitel 3 enthélt grundlegende bekannte Ergebnisse aus
der Literatur, die den Rahmen des hier behandelten Themas bilden und auf denen die Arbeit
aufbaut. Dabei wird den bekannten Konstruktionsverfahren, die erst in Kapitel 4 folgen, ein
eigener Abschnitt zugestanden.

Den Hauptteil der Arbeit bildet Kapitel 5. Dort finden sich die Definitionen, Abschlufei-
genschaften und Teilmengenbeziehungen der neudefinierten Teilklassen. Das Kapitel wird
mit einem Abschnitt beendet, in dem beschrieben wird, wie sich die Ergebnisse nach Ein-
schriankung auf préafixabgeschlossene Trace-Sprachen vereinfachen. Kapitel 6 behandelt das
urspriingliche Ziel der Arbeit, die Konstruktion von endlichen asynchronen Automaten zu
Trace-Sprachen aus den definierten Teilklassen. In Kapitel 7 wird eine Einschétzung der
Ergebnisse vorgenommen und ein Ausblick gegeben.



Um zu zeigen, wie Traces in der Praxis angewendet werden wiirden, werden in Anhang A die
Abléufe in einer Fertigungszelle mit Traces modelliert und das Ergebnis der Modellierung
mit den in dieser Arbeit behandelten Begriffen interpretiert. In Anhang B werden die hier
benutzten graphentheoretischen Begriffe zusammengefafit.



Kapitel 2

Grundlagen

Mit diesem Kapitel wird der Begriff Trace eingefiihrt und die grundlegenden Eigenschaften
der Traces erkliart. Es werden Trace-Sprachen und die Klassen der erkennbaren und der ra-
tionalen Trace-Sprachen definiert. In den letzten beiden Abschnitten werden die Grundlagen
der Petrinetztheorie und der endlichen asynchronen Automaten behandelt.

Die Menge der natiirlichen Zahlen {1,2,...} wird mit IN bezeichnet. Es ist INy = IN U {0}.

2.1 Worter und Wortsprachen

Zunéchst werden in diesem Abschnitt Bezeichnungen und Schreibweisen fiir Alphabete,
Worter und Wortsprachen geklart.

Definition 2.1.1 (Alphabet, Zeichen)

Fin Alphabet ist eine nichtleere endliche Menge. Seine Elemente werden Zeichen genannt.

Durch Hintereinanderschreiben (,, Verketten®) der Zeichen werden Worter gebildet. Die Men-
ge der Worter bildet zusammen mit der assoziativen Operation Verkettung und einem neu-
tralen Element die algebraische Struktur ,,freies Monoid“.

Definition 2.1.2 (Wérter, Verkettung)

Die Grundmenge des freien Monoids iiber dem Alphabet X wird mit X* bezeichnet. Elemente
aus X* sind Worter iiber dem Alphabet Y. Die Operation o auf Wortern, die das freie Mo-
noid definiert, heiffit Verkettung. (Der Operator o wird zur besseren Lesbarkeit meist nicht
geschrieben.) Das neutrale Element der Verkettung wird leeres Wort genannt und mit & be-
zeichnet.

Da das Monoid der Worter frei erzeugt ist, 1lafit sich jedes nichtleere Wort eindeutig als
Verkettung von Zeichen darstellen. Ein Wort w € ¥* ist also w = a; ... a, mit eindeutigem
n € INy und eindeutigen a4, ...,a, € X.
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Definition 2.1.3 (Linge, Alphabet und Spiegelwort eines Worts)
Seiw=ay...a, € X", n € Ny, ein Wort iiber X.

i) Die Linge von w (geschrieben |w|) ist n.
ii) Das Alphabet von w ist die Menge Alph(w)=p; {ai,...,a,} CX.

ii1) wh =ps Qp ... a1 15t das Spiegelwort zu w.

Durch Numerierung gleicher Zeichen konnen die Vorkommen eines Zeichens im Wort un-
terschieden werden. Die Abfolge der Zeichenvorkommen legt nahe, ein Wort als geordnete
Menge seiner Zeichenvorkommen aufzufassen. Es 148t sich eine Halbordnung (eine transitive
identitive zweistellige Relation) auf den Vorkommen definieren.

Definition 2.1.4 (Zeichenvorkommen, Ordnung eines Worts)

Seiw=ay...a, € X", n e Ny, ein Wort iiber 3.
Die Menge der Zeichenvorkommen von w ist

Vor(w) =py {(ai,m) eX ><]N‘1 <i<nAn;=|{j € Nla=a; /\j§i}|}

Die Anzahl der Vorkommen des Zeichens a in w ist | w |o=p; |{(a;,n;) € Vor(w) | a; = a}|.
Die Ordnung von w ist das Paar Ord(w)=ps(Vor(w),<,,) mit

(ai7ni) Sw (ajvnj) <@Df i S ] fU’I" Za] € {17 o ,’I’L}
Ord(w) ist eine totale Halbordnung, d. h. fiir zwei Vorkommen z,y € Vor(w) gilt z <, y

oder y <, x.

Beispiel: Vor(abbab) = {(a, 1), (b, 1), (b,2), (a,2), (b,3)}
Ord(abbab) ist die Halbordnung, die durch den Graphen in Abbildung 2.1 dargestellt ist.

(a1) > (b, 3)

Abbildung 2.1: Die Halbordnung Ord(abbab)

Gewohnlich werden in der Darstellung von Halbordnungen solche Pfeile weggelassen, die
Reflexivitét ausdriicken oder sich aufgrund der Transitivitit aus anderen Pfeilen ergeben. Der
gerichtete Graph in Abb. 2.1 wird so reduziert auf (a,1) — (b,1) — (b,2) — (a,2) — (b, 3).
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Definition 2.1.5 (Anfangsstiick)

Die Menge der Anfangsstiicke eines Worts w € X* ist

Pref(w) =p; {u € ¥ \/ wv=w}

veEX*

Definition 2.1.6 (Projektion)

Seien 3y und Xy zwei Alphabete. Die Projektion wls, des Worts w € 35 auf X9 wird induktiv
definiert:
€ falls w=¢
wls, =p; § V|s,a falls w=wvaAa€ XNy
vlg, falls w=vaNa¢ XNy

Eine zentrale Bedeutung hat der Begriff der Sprache iiber einem Alphabet.

Definition 2.1.7 (Sprache)

FEine (Wort-)Sprache iiber einem Alphabet X ist eine Menge von Wértern, also eine Teil-
menge von .

Die fiir Worter definierten Begriffe und Operationen miissen auf Sprachen iibertragen wer-
den. Als noch nicht fiir Worter definierte Operation kommt die Iteration hinzu.

Definition 2.1.8 (Operationen auf Sprachen)

i) Die Verkettung zweier Sprachen Ly, Ly C ¥X* wird definiert als
LioLy=p,{vwe X ve Ly ANw e Ly}
(Fiir Ly o Ly wird kurz Ly Ly geschrieben.)
it) Der Prdfizabschluf einer Sprache L C ¥* ist

Pref(L) =p; {ueXf| \/ wel}

veEX*

= | Pref(w)
weL
ii1) Die Spiegelsprache einer Sprache L C X* ist
Lt =, {w e X |wf € L}
iv) Die Projektion einer Sprache L C X5 dber 3y auf ein zweites Alphabet ¥y ist

Lls, =p; {w € T3] \/ w=vls,} = {v]s,|v € L}

veL
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v) Die Iteration einer Sprache L C ¥* ist

L* —Df U Lna

n€eNy

wobei L° =5, {e} und L™ =,, L"L fir n € INy. L* ist die Sprache der positiven
Iterationen von L:
L+ =p; U Ln

nelN

2.2 Traces und Trace-Sprachen

Der Begriff des Traces ist eine Verallgemeinerung von gewdhnlichen Wortern iiber einem
Alphabet auf nebenldufige Prozesse. Prinzipiell konnen alle aus der Theorie der formalen
Sprachen bekannten Begriffe und Konzepte ebenso fiir Traces formuliert werden.

Nebenléaufigkeit wird ins Spiel gebracht, indem von der Reihenfolge bestimmter Alphabet-
symbole abstrahiert wird. Seien beispielsweise a, b und ¢ drei Aktionen, wobei bekannt ist,
daB b und ¢ unabhéngig voneinander ausgefiihrt werden kénnen, weil sie auf disjunkte Men-
gen von Ressourcen zugreifen oder weil sie voneinander isolierten Systemen zugeordnet sind.
Betrachtet wird die Folge von Ereignissen abc. Wahrend ,,b nach a“ méglicherweise eine Rei-
henfolgebedingung bezeichnet, die fiir alle Abldufe iiber a, b und ¢ wesentlich ist, wird ¢
nach b“ aufgrund der Unabhéngigkeit von b und ¢ nur eine unwichtige Eigenschaft dieser
Folge sein. Die Folge acbh wiirde die wesentlichen Reihenfolgebedingungen ebenso einhalten.
Man sagt, abc und acb bezeichnen denselben Trace.

Die Bezeichnung ,, Trace“ und die Beschreibung des Verhaltens von Petrinetzen durch Traces
geht auf Mazurkiewicz ([Maz77]) zuriick. Eine umfassende Darstellung der Theorie der Traces
findet sich in [ARS88], [Maz87] und [Diek90]. Die Menge der Traces iiber einem festen Alpha-
bet bildet zusammen mit der Verkettungsoperation ein freies partiell kommutatives Monoid.
Diese algebraische Struktur wurde bereits 1969 von Cartier und Foata zur Untersuchung von
kombinatorischen Problemen auf Wortern eingefiihrt (vgl. [CF69]).

Andere Ansitze fiir die Darstellung nebenlédufiger Prozesse sind die Kalkiile CCS und CSP
von Milner bzw. Hoare ([Mil80], [Hoa85]). Dabei werden Abldufe durch Ausdriicke beschrie-
ben, in denen die Nebenlaufigkeit von Aktionen durch die Verwendung von speziellen Ope-
ratoren explizit formuliert wird. Im Unterschied zu den Traces resultiert Nebenlaufigkeit
hier nicht aus einer besonderen Eigenschaft der Aktionen, sondern ist wie die sequentielle
Verkettung eine Operation auf Prozessen.

Definition 2.2.1 (Alphabet mit Unabhéingigkeitsrelation)

FEin Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation ist ein Paar (3,1) bestehend aus einem gewdhn-
lichen Alphabet ¥ und einer antireflexiven symmetrischen zweistelligen Relation (genannt
Unabhingigkeitsrelation) I C %2

(Es gilt also (a,a) ¢ I und (a,b) € I <= (b,a) € I fir alle a,b € 3.)
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D =, Y2\ I ist die reflexive symmetrische Abhdingigkeitsrelation des Alphabets.

I heifit quasi-transitiv <=,;, N (a #cA(a,b) € I A (b,c) € I = (a,c) € 1)
a,b,ceX

Die Unabhéngigkeit von Zeichen soll zur Folge haben, dafl Worter als dquivalent angesehen
werden, die sich nur in der Reihenfolge unabhéngiger Zeichen unterscheiden. In Definition
2.2.2 wird zunéchst die Ahnlichkeit von solchen Wértern erkliart und in Definition 2.2.3 die
Ahnlichkeit dann zu einer Aquivalenzrelation fortgesetzt.

Definition 2.2.2 (Ahnlichkeit von Wartern)

Sei (X,1) ein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation und seien v,w € X* Warter dber 3.

[

Dann heiffen v und w dhnlich (v =; w), wenn sie sich nur in der Reihenfolge von zwei
unmittelbar aufeinanderfolgenden unabhdingigen Zeichen unterscheiden:

v we=,, \/ V v=wuabu Aw=ubau A (a,b) €I
u,u/ €X* a,bex

Definition 2.2.3 (Trace-Aquivalenz)

Die Trace-Aquivalenz ~; auf den Wortern iber einem Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation
ist der reflexive und transitive Abschluf$ der Ahnlichkeitsrelation, d. h.

VW Sy \/ \/ Uy =V N\ Uy, =W AN /\ U1 =1 U

~r ist eine Aquivalenzrelation.

Definition 2.2.4 (Traces, Trace-Sprache)

Sei (X,1) ein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation.

Dann ist E(X,1) = ¥*|., die Menge der Aquivalenzklassen der Relation ~; auf ¥*.
Die Elemente von E(X,I) heiffen Traces tber (X,1).

FEine Menge T C E(X,I) von Traces wird Trace-Sprache genannit.

In Analogie zum Begriff , Trace-Sprache“ werden in der Theorie der Traces gewohnliche
Sprachen iiber ¥* zur besseren Unterscheidung héufig als Wortsprachen bezeichnet.

Definition 2.2.5 (Klammernschreibweise)

Sei (X, 1) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation und w € 3*.
Dann bezeichnet [w]|; den Trace t € E(X, 1) mit w € t.

(Der Index I wird weggelassen, wenn die Unabhingigkeitsrelation aus dem Zusammenhang
klar ist.)
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Der Trace [w] enthélt alle Worter, die durch fortgesetztes Vertauschen von aufeinanderfol-
genden unabhéngigen Zeichen aus w gewonnen werden kénnen. Alle Wortreprasentanten
eines Traces haben demnach die gleiche Léange und enthalten dieselben Zeichenvorkommen.
Es kann definiert werden:

Definition 2.2.6 (Linge u. Alphabet, Spiegeltrace, Vorkommen, Projektion)
Seit = [w] € E(X,1) ein Trace iber (X,1).

i) Die Linge von t ist |t|=p,|w|.
ii) Das Alphabet von t ist Alph(t)=p;Alph(w).

iii) Die Menge der Zeichenvorkommen von t ist Vor(t)=p,; Vor(w).
iv) Der Spiegeltrace von t ist t® =, [wF]
v) Sei (X', 1') ein zweites Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation mit I|snsy C I'|shsy
Die Projektion von t auf (X', 1') ist t|osv 1y =p; [W|sr] -
(Wenn aus dem Zusammenhang dem Alphabet ¥’ eindeutig eine Unabhdngigkeitsrela-
tion I' zugeordnet werden kann, wird als Abkiirzung fiir t|sy 1y nur t|sy geschrieben.)

Beispiel:
Sei ¥ ={a,b,c} mit I = {(a,c), (b,c),(c,a),(c,b)}
und ¥’ = {a,b,d} mit I’ = {(a,b), (a,d), (b,a),(b,d),(d,a),(d,b)}.

Es ist [acblf|(sy, 1y = [ab]p. Man beachte, daB8 @ und b in [acb]; nicht vertauscht werden
kénnen, wohl aber in [ab]y = [ba] .

Bei soviel Ubereinstimmung zwischen den Traces und ihren Wortreprisentanten unterschei-
den sich die Strukturen in der Ordnung ihrer Zeichenvorkommen.

Definition 2.2.7 (Ordnung eines Traces)

Seit € E(X,1) ein Trace iber (X,1).
Fiir Vorkommen (a,1),(b,7) € Vor(t) wird die Relation <, definiert:

(a>i) <t (bvj) <~ pr /\ (avi) <w (baj)

wet
(D. h. (a,i) kommt in allen Reprdsentanten w € t vor (b, j).)
Ord(t) =p; (Vor(t),<;) ist die Halbordnung des Traces t.

Die Halbordnung eines Traces, dargestellt als azyklischer Graph, eignet sich gut, um die
Abfolge der Zeichen im Trace auf einen Blick zu veranschaulichen.

Beispiel: Sei ¥ = {a, b, ¢,d} mit I = {(a,b), (b,a), (¢,d),(d,c)}. Sei t = [abedal;.
Eine Veranschaulichung von Ord(t) ist in Abb. 2.2 dargestellt. Kanten, die sich aus der
Reflexivitdt oder Transitivitdt von <; ergeben, wurden weggelassen.
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@l —» (1

(@ 2)
(b,) —» (d. 1)

Abbildung 2.2: Abfolge der Vorkommen in ¢ = [abcdal;

Die Darstellung von Traces durch Halbordnungen ist sehr eng verwandt mit den Abhéngig-
keitsgraphen in [Maz87], [AR88] und [EHR94]. In Abhéngigkeitsgraphen werden nur abhéngi-
ge Zeichenvorkommen durch Kanten verbunden.

Die Verkettung von Wortern vertrigt sich mit der Trace-Aquivalenz, d. h. es gilt
W~ w Av e~ v = wo ~pw't’

Somit ist die folgende Definition korrekt:

Definition 2.2.8 (Verkettung von Traces)
Seien [w], [v] € E(X, 1) Traces iber (X, 1).
Die Verkettung von [w] und [v] ist

[w] o [o] =p; [wo].

Wie bei Wortern wird auch hier der Operator o meist weggelassen.

E(%, 1) bildet zusammen mit der Verkettung und dem leeren Trace [¢] als neutralem Element
ein freies partiell kommutatives Monoid. Dieses Monoid ist identisch mit dem Monoid iiber
der Basis ¥ und der Eigenschaft aob=boa <= (a,b) € I fiir alle a,b € ¥. Das Monoid
der Traces ist isomorph zum Monoid der Worter iiber dem gleichen Alphabet, wenn I = ().
In diesem Fall hat jeder Trace genau einen Wortreprésentanten.

Mit der Verkettung 1483t sich der Begriff des Anfangsstiicks auf Traces iibertragen.

Definition 2.2.9 (Anfangsstiick eines Traces)
Seit € E(X,1) ein Trace diber (X, 1).
Die Menge der Anfangsstiicke von t ist

Pref(t) =p; {ta € E(Z,1)] \/ totu =1t}
tuEE(S,I)
Offensichtlich gilt [¢],t € Pref(t) und v € Pref(w) = [v] € Pref([w]).

Die Operation Pref definiert eine Halbordnung auf der Menge aller Traces iiber einem
Alphabet mit Unabhéngigkeitsrelation.
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Definition 2.2.10 (Halbordnung auf E(X,]))
Fiir ty,ty € E(X, 1) wird definiert:
t1 Ety <=ps t1 € Pref(ts)

Eine wichtige Eigenschaft der Verkettung wird durch das Levi-Lemma (vgl. [Maz87]) be-
schrieben. Es macht eine Aussage iiber die Zerlegung eines Traces:

Lemma 2.2.11 (Levi-Lemma fiir Traces)

Seien 11,719, 11,t2 € E(X, ) Traces iiber (X, 1) mit ity = rats.
Dann gibt es Traces ro, 7', t', ty € E(X, 1) mit folgenden Eigenschaften:

Z) T = TO’T’/, tl = t/to
ZZ) To = Tot,7 tg = T/to

iii) Alph(r') x Alph(t') C I

Das Levi-Lemma wird durch Abbildung 2.3 veranschaulicht. r ist das langste gemeinsame
Anfangsstiick von r; und ry, ebenso ist ¢y, das lingste gemeinsame Schluflstiick von ¢; und
ty. 7" und t’ sind nebenliufig.

Abbildung 2.3: Zerlegung eines Traces nach dem Levi-Lemma

Definition 2.2.12 (Trace-Sprache zur Wortsprache L)
Sei (X, 1) ein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation und L C ¥* eine Wortsprache. Dann ist
[L]r =p; {[w] € E(X,I)lw € L}.

die Trace-Sprache zur Wortsprache L.
Sei T C E(X,1) eine Trace-Sprache. Die T zugrundeliegende Wortsprache ist

Lin(T) =p; {w € ¥|[w] € T'}.
[L] ist die Menge der Traces, die mindestens einen Représentanten in L haben. Von w € L
148t sich somit nicht auf [w] C L schliefen. In der Regel gilt also nicht Lin([L]) = L.

Die einer Trace-Sprache T zugrundeliegende Wortsprache Lin(T) enthélt die vollen Aquiva-
lenzklassen der Traces aus T als Teilmengen. Es gilt stets [Lin(T)] = T.
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2.3 Operationen auf Trace-Sprachen

Projektion, Verkettung und Préfixabschlufl lassen sich einfach auf Trace-Sprachen iibertra-
gen. Neu definiert werden miissen die Trace-Iteration und die Synchronisation.

Definition 2.3.1 (Projektion einer Trace-Sprache)

Sei T C E(X,1) eine Trace-Sprache tber (X,1) und (¥',1") ein zweites Alphabet mit Un-
abhingigkeitsrelation mit I|sqs C I'|gasy -
Die Projektion von T auf (X', 1") ist

T‘(E’,I’) =Df {t/ < E(E/,[/N \/ t’(z/’jl) - tl}

teT

Fiir eine Wortsprache L C ¥* und ein zweites Alphabet mit Unabhéngigkeitsrelation und
der angegebenen Eigenschaft gilt [L];| () = [Lls/]r-

Definition 2.3.2 (Verkettung von Trace-Sprachen)

Seien T1, Ty C E(X, 1) Trace-Sprachen iber (X, 1).
Die Verkettung von Ty und Ty wird definiert als

T, oT =py {tltg € E(Z,I”tl eTi Nty € TQ}

(Auch bei Verkettung von Trace-Sprachen wird o gewdhnlich weggelassen.)

Die Verkettung von Trace-Sprachen hétte ebenso iiber die Verkettung von Wortsprachen
definiert werden konnen. Es gilt [L;][La] = [L1 L] fiir alle Wortsprachen Ly, Ly C ¥*.

Definition 2.3.3 (Trace-Spiegelsprache)

Sei T C E(X, 1) eine Trace-Sprache iber (3,1).
Die Trace-Spiegelsprache zu T ist

TR =,, {te E(Z,D|t" € T}.

Definition 2.3.4 (Iteration von Trace-Sprachen)
Sei T C E(X,1) eine Trace-Sprache tiber (X,1).

Analog zu Wortsprachen wird die Iteration von T definiert als

T =y | 1"

nelNg
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Der Zusammenhang zwischen der Iteration auf Trace-Sprachen und der Iteration auf Wort-
sprachen ist genauso eng wie im Falle der Verkettung. Es gilt [L]* = [L*] fiir alle Wortspra-
chen L C ¥*,

Definition 2.3.5 (Prifixabschlufl von Trace-Sprachen)

Sei T C E(X,1) eine Trace-Sprache iber (3,1).
Die Trace-Sprache

Pref(T) =, {t€ E(X,I)| \/ teT}
teE(S,I)

= | Pref(t)

teT

ist der PrdfizabschlufS von T.

Die Synchronisation ist die erste der hier betrachteten Operationen auf Trace-Sprachen, die
nicht die Entsprechung einer gebrauchlichen Operation auf Wortsprachen ist, abgesehen von
Synchronisationsoperatoren in Kalkiilen wie CSP. Bei der Synchronisation zweier Abldufe
werden solche Ereignisse identifiziert, die in beiden Abldufen vorkommen, wihrend die nur
im ersten bzw. nur im zweiten Ablauf vorkommenden Ereignisse als voneinander unabhéngig
angesehen werden. In der Theorie der Traces wird die Synchronisation daher als Umkehrung
der Projektion auf Teilalphabete definiert. Das setzt voraus, daf§ die Teilalphabete (mit
Unabhéngigkeitsrelation) bekannt sind. Fiir die Synchronisation wird folglich eine Trace-
Sprache zusammen mit ihrem Alphabet mit Unabhéngigkeitsrelation betrachtet. Ein solches
Paar wird als Trace-System bezeichnet.

Definition 2.3.6 (Trace-System)

Sei (3,1) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation und T C FE(X,1) eine Trace-Sprache
tiber diesem Alphabet.
Dann ist ((X,1),T) das Trace-System bestehend aus (3,1) und T

Gegeniiber einfachen Trace-Sprachen 1ét sich innerhalb von Trace-Systemen nicht nur von
Vorkommen eines Zeichens in einem Trace sprechen, sondern auch von seinem Nichtvorkom-
men.

Mit dem Begriff des Trace-Systems kann jetzt die Synchronisation definiert werden.

Definition 2.3.7 (Synchronisation)

Seien ((X1,1),Th) und ((X2, 1), T3) zwei Trace-Systeme. Dann ist ihre Synchronisation das
Trace-System

(<27[>7T) —Df ((ElvIl)le)H«Z??[?)’TQ)
mitZ:szlLJEQ, ZQ\I:Z%\IIUEE\]Qund

T =p; {t € B, D|t|s,.1) € Th A tl(sy,10) € To}
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Beispiel:

¥ =A{a,b,¢,d} mit I} = {(a,b),(a,c),(b,a),(b,c),(c,a),(cb)}, Ty = {[ab], [abc]},

Yo ={a,b,d,e} mit I, = {(a,e), (b, e), (e,a), (e,b)}, To = {[dab], [eba]}

Man beachte, daf der Trace [dab] € T3 nicht mit den Traces aus 77 synchronisiert werden
kann, weil das Zeichen d in keinem Trace aus 7T} vorkommt, obwohl d € ¥J; ist. Die Zeichen a
und b sind in (X4, [;) unabhéngig, in (3., I5) abhéngig. Sie sind somit im Synchronisations-
alphabet abhéngig, und Vorkommen dieser Zeichen in Traces der Synchronisationssprache
werden so geordnet wie in den Traces aus T5. Die Zeichen ¢ und e sind im Synchronisations-
alphabet unabhéngig, weil sie aus »; bzw. ¥, stammen.

Die Synchronisation ist also ((X,1),7) = (X1, 11), T1)|| (e, I2), T») mit

Y = {a,bc,d,e}, I = {(a,c),(a,e),(b,c),(be),(c,a)(c,b),(ce),(ea),(eb),(ec)} und
T = {[ebal, [ebac]}.

Obwohl Trace-Systeme fiir die korrekte Definition der Synchronisation eingefiihrt wurden,
wird im folgenden nur noch von der Synchronisation von Trace-Sprachen gesprochen. Diese
Ungenauigkeit soll damit entschuldigt werden, dafl diese Vereinfachung zur besseren Lesbar-
keit der Formeln beitréigt und die fraglichen Trace-Sprachen zusammen mit den Alphabeten,
auf denen sie definiert sind und die in der Regel explizit angegeben sind, Trace-Systeme
bilden. In Zweifelsfallen mufl auf den Begriff des Trace-Systems zuriickgegriffen werden.
Man beachte, daf§ durch die Synchronisation zweier Trace-Sprachen ein neues Alphabet mit
Abhéngigkeitsrelation berechnet wird.

Korollar 2.3.8 (Synchronisation und Wortsprache)

Seien Ty C E(X1,1) und Ty C E(3,15) zwei Trace-Sprachen. Fir die Wortsprachen
Lin(Ty), Lin(Ty) und Lin(Ti||Ts) gilt:

Lin(T1||T2) = {w € (X1 U X)*| w|s, € Lin(T1) ANwl|s, € Lin(Ty)}

In Termen bindet der Operator || schwicher als Verkettung und Iteration und stérker als
mengentheoretische Operationen.

Korollar 2.3.9 (Rechenregeln fiir die Synchronisation)

Fiir Trace-Sprachen Ty, Ty und Ty diber beliebigen Alphabeten mit Unabhdngigkeitsrelation
gelten die folgenden Gleichungen:

|1 =Ty

T\ T =TT

T|(T2)T5) = (| T) |75

(T, UT)|Ts = Ti||Ts U To|I T
Ti]|0 =0
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{el}Itlel} = {lel}

Die Synchronisation von zwei Traces (einelementigen Sprachen Ti,T5) ergibt wieder einen
Trace (|71]|7%| = 1) oder die leere Trace-Sprache. Im ersten Fall heiflen die Traces synchro-
nisierbar. Zwei Traces sind genau dann synchronisierbar, wenn ihre Projektionen auf das
Schnittalphabet denselben Trace ergibt.

Der folgende Zusammenhang zwischen Verkettung und Synchronisation findet sich fiir eine
Verallgemeinerung der Traces auf hierarchische Prozesse in [Jans94]. Als Beschreibung von
Systemverhalten werden dort Mengen von hierarchischen Halbordnungen betrachtet. Die
durch die Halbordnungen angeordneten Aktionen sind atomar oder ihrerseits wieder Halb-
ordnungen. Die definierte Verkettungsoperation entspricht der Verkettung auf Traces. Die
Synchronisation ist bei [Jans94] etwas anders definiert als hier.

Die Rechenregel wird hier als eine Eigenschaft der Trace-Synchronisation formuliert und
bewiesen. Sie zeigt, unter welchen Bedingungen von einer sequentiellen zu einer nebenldufigen
Darstellung einer Trace-Sprache iibergegangen werden kann und umgekehrt.

Lemma 2.3.10 (Zusammenhang Verkettung — Synchronisation)

Seien P, R C E(X1, 1) und Q, S C E (X, I3) vier Trace-Sprachen mit
Alph(P) N Alph(S) = Alph(Q) N Alph(R) = 0. Es gilt:

(PIQ)(R|S) = PR[QS

Beweis:

C: Sei t € (P||Q)(R]|S). Dann ist t = tpgtrs mit tpg € P||Q und trs € R||S. Mit der
Definition der Synchronisation ergibt sich tpg|(s,,1n) € P, tpo|ss.n) € @, trs|=,n) € R
und tpg|(s,,1) € S. Weil die Projektion sich mit der Verkettung vertrégt, ist

t’(zl,ll) = (tPQtRS)l(ElJl) = tPQ‘(ElJl)tRS’(ElJl) € PR.
Ebenso ist t|(s, 1) € QS. Wiederum die Synchronisation angewendet ergibt ¢ € PR||@S.

D: Sei t € PR||QS. Dann ist t|x, 1,y € PR und t|x, 1) € QS. Sei nun t|x, 1,) = tptg mit
tp € Pitp € Rund t|(s, 1,) = tots mit to € Q,ts € S. Folglich haben wir tptg||tots = t.
Das Schnittalphabet von (X1, I1) und (3, ) sei (X, 1') =5, (X1 N Xg, 1|5, U lo]s, ). Wegen
YW CY i CXiUYound ¥ C ¥y C ¥y U, ist t|(g/’p) = (tPtR)’(E’,I') = (tQts)‘(E/,p). Somit
ist tp| (iRl = tolsmts| e ).

Mit Alph(P) N Alph(S) = Alph(Q) N Alph(R) = ( gilt diese Beziehung insbesondere fiir
Projektionen der vier Traces tp,tg,tgr und tg auf (X', 1"). Wir bekommen also tp|sr ) =
tol.ry und tgr|r .1y = ts|(=,r). Demnach sind ¢p und tg bzw. ¢tz und tg synchronisier-
bar, d. h. tp||tg und tg||ts existieren. Sei t' der (einzige) Trace aus der Trace-Sprache
({tpH{to}){tr}{ts})- Nach dem ersten Teil des Beweises ist ¢ € {tp}{tr}|[{to}{ts} =
{t}, also t’ =t.

Wegen ({tp}|{to})({tr}ll{ts}) € (PIQ)(R]S) ist schlieBlich ¢ € (P[|Q)(R]S). =



16 KAPITEL 2. GRUNDLAGEN

Korollar 2.3.11 (Disjunkte Synchronisation)

Seien Ty C E(X1,h),...,Tx C E(Zy, I) Trace-Sprachen mit ¥; N X; = O fir alle i,j €

{1,...,k},i # j. Es gilt:

Die Verkettung der Trace-Sprachen auf der rechten Seite der Gleichung ist nur dann formal
korrekt, wenn die Trace-Sprachen T, ..., T} als iber dem Synchronisationsalphabet definiert
gesehen werden.

Die Trace-Iteration ist eine auf Trace-Sprachen definierte Verallgemeinerung der Iteration
auf Wortsprachen. Fiir Alphabete mit Unabhingigkeitsrelation I = () stimmt die Trace-
Iteration mit der gewohnlichen Iteration iiberein. Die Motivation fiir die Einfithrung der
Trace-Tteration ergibt sich aus folgenden Uberlegungen:

Gegeben sind zwei isolierte Teilsysteme, deren Verhalten die Trace-Sprachen 77 und 75 sind.
Beide Systeme zusammen betrachtet haben das Verhalten 1175 (= T57}), weil die Aktionen-
folgen in den Teilsystemen unabhéngig voneinander ablaufen kénnen. Die Iteration dieser
Trace-Sprache ist (717%)*, das Verhalten des Gesamtsystems wird in der Iteration also belie-
big oft wiederholt. Ein Trace aus (7173)* liegt insbesondere in einem (717%)" = T{'Ty',n €
INy. Das bedeutet aber, dafl die Teilsysteme im Widerspruch zu ihrer Isoliertheit zusammen
iteriert werden, etwa so, als wéren sie durch einen zentralen Taktgeber gesteuert.

Im einfachsten Fall ist ¥ = {a,b}, I = {(a,b),(b,a)},T1 = {[a]} und T, = {[b]}. Durch
gewohnliche Iteration bekommen wir mit (7775)* eine Trace-Sprache, die von einem endlichen
Automaten nicht erkannt werden kann. Wortreprésentanten von Traces aus (7175%)* enthalten
gleich viele Zeichen a wie b. Ein diese Wortsprache erkennender Automat mufl in der Lage
sein, erst beliebig viele Zeichen a zu zdhlen, diese Zahl zu speichern und mit der Anzahl der
Zeichen b im eingegebenen Wort zu vergleichen. Das ist nur mit unendlich vielen Zustdnden
moglich.

Die Trace-Iteration muf3 so definiert werden, dafl das Verhalten zunéchst in seine unabhéngi-
gen Bestandteile zerlegt wird und diese Teilsprachen dann getrennt iteriert werden.

Definition 2.3.12 (Zerlegung eines Traces)
Sei (X, 1) ein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation.

i) Seien t1,to € E(X, 1) zwei Traces tiber diesem Alphabet.

t1 und ty heiffen unabhingig <=5, Alph(ty) x Alph(ty) C I

ii) Ein Trace t € E(X, 1) heifit zusammenhdngend

= A t1 # [e] At # [e] ANt = tita = t1 und ty sind nicht unabhingig
t1,t2€E(Z,I)
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iii) Die Zerlegung eines Traces t € E(3,1) ist die Menge der Traces
A(t) =p; {to, ..., ta} C E(X,I),n € INy, mit den Eigenschaften
(a) t =to.. .t
(b) t; ist nicht leer und zusammenhdngend fir jedes i, 0 <i <n

c) t; und t; sind unabhdingig fir alle i,57 0<1i,7<n
J

A(t) ist durch (a) — (c) eindeutig bestimmt.

Der Begriff des Zusammenhangs eines Traces ergibt sich aus der Darstellung als Halbordnung.
Ein Trace ¢ ist genau dann zusammenhéngend, wenn der Graph seiner Halbordnung Ord(t)
schwach zusammenhéngend ist.

Definition 2.3.13 (Trace-Iteration, [Och85])
Sei T C E(X, 1) eine Trace-Sprache.

i) Die Zerlegung von T ist die Vereinigung der Zerlegungen der Traces aus T:

A(T) =p; U A1)

teT

i) Die Trace-Iteration von T (geschrieben T% ) ist die Iteration der Zerlegung von T:

T# =p; (A(T))"

Beispiel: ¥ = {a,b,¢,d}

I'={(a,b),(a,d), (b,a),(b,c),(c,b), (¢,d), (d; a), (d, ) }
T = {[abcd]}

Dann ist A(T) = {[ac], [bd]}

und 7% = (A(T))" = {[ac], [bd]}* = [{ac, bd}"]

Fiir Alphabete mit leerer Unabhéngigkeitsrelation sind alle Worter zusammenhéngend, so
daB fiir alle Trace-Sprachen T' C E(X,0) gilt: A(T) =T und T# = T*.

2.4 Rationale und erkennbare Trace-Sprachen

Fiir die Charakterisierung der reguldren Wortsprachen iiber einem Alphabet sind mehre-
re dquivalente Konzepte bekannt: der endliche Automat, die syntaktische Kongruenz mit
endlichem Index, die Typ-3-Grammatik und die Definition iiber regulare Ausdriicke. Alle
Konzepte lassen sich aufgrund der Vertriglichkeit von Trace-Aquivalenz und Verkettungs-
operation leicht auf Trace-Sprachen iibertragen. Es stellt sich heraus, dafl auf Trace-Sprachen
nicht alle der genannten Charakterisierungen &dquivalent sind.
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Reguldre Ausdriicke definieren iiber einem Alphabet mit nichtleerer Unabhéngigkeitsrela-
tion eine groflere Sprachklasse als die Klasse der von endlichen Automaten erkennbaren
Trace-Sprachen. Die Bezeichnung ,,reguliare Trace-Sprache® ist somit verwirrend, wenn nicht
hinzugefiigt wird, welcher Regularitéatsbegriff zugrundegelegt ist. Es sollen deswegen in der
Bezeichnung die durch rationale (=regulédre) Ausdriicke definierbaren Trace-Sprachen und
die von endlichen Automaten erkennbaren Trace-Sprachen unterschieden werden.

Definition 2.4.1 (Rationale Trace-Sprachen)

Sei (X,1) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation.
Die Klasse der rationalen Trace-Sprachen tber (X,1) ist die kleinste Klasse von Sprachen

iber (X,1), die
i) alle endlichen Trace-Sprachen tiber (3,1) enthdlt und
i) beziglich Vereinigung der Sprachen, Verkettung und Iteration (Def. 2.5.4) abgeschlos-

sen ist.

Wie oben schon erwdhnt wurde, ist die gebriduchlichste Darstellung von Sprachen aus einer
so definierten Sprachklasse der reguldre Ausdruck. Es soll hier die Definition der reguléiren
Ausdriicke wiederholt werden.

Definition 2.4.2 (Regulidre Ausdriicke)

Sei 33 ein Alphabet und seien o. B. d. A. U, *, ¢, 0, (, ) neue Zeichen.
Die Menge der requliren Ausdriicke tiber X wird induktiv definiert:

i) Jedes Zeichen aus ¥ U {e, 0} ist ein requliarer Ausdruck iber 3.
ii) Seien ri,ro € (B U{U,*,e,0,(,)})* zwei requlire Ausdriicke iiber 3.

Dann sind auch (rira), (11 Ure) und 15 requlire Ausdricke iber X.

Jeder regulédre Ausdruck bezeichnet eine Sprache iiber X. Die Interpretierbarkeit setzt voraus,
daB der Aufbau eines reguldren Ausdrucks eindeutig ist.

Definition 2.4.3 (Interpretation eines reguliren Ausdrucks)

Die Wortsprache L(r) eines requliren Ausdrucks r € (X U {U,x,¢,0,(,)})* wird wieder
imduktiv definiert:

i) Fir|r| =1 ist

L(a) =p; {a} firaecX
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L(r1)L(rs) falls 1= (ryr)
ii) L(r) =p; { L(ri) UL(r2) falls r=(r;iUry)
(L(rq))* falls r=r}

Die Klasse der reguldren Wortsprachen iiber ¥ ist die Menge der Sprachen, die durch regulére
Ausdriicke iiber ¥ dargestellt werden koénnen. Eine genaue Charakterisierung der regulédren
Wortsprachen kann analog zu Definition 2.4.1 erfolgen. Wegen [L; L] = [L1][Ls], [L1 U Lo] =
[L1] U [Lo] und [L*] = [L]* gilt:

Korollar 2.4.4 (Darstellung rationaler Trace-Sprachen)
Sei1 T C E(X,1) eine Trace-Sprache iber (3,1).

T st rational
<= Es gibt eine regulire Wortsprache L iber ¥ mit [L] =T
<= Es gibt einen requliren Ausdruck r iber ¥ mit [L(r)] =T

Zur Notation der reguldren Ausdriicke: Die in der Interpretation der Ausdriicke benutzten
Operationen Verkettung und Mengenvereinigung sind assoziativ. Eine Klammerung ist also
im Sinne einer eindeutigen Interpretierbarkeit innerhalb von mehrgliedrigen Verkettungen
und Mengenvereinigungen nicht notwendig.

Um zur besseren Lesbarkeit der Ausdriicke weitere Klammenpaare zu sparen, wird festge-
legt: Die Iteration bindet als einstellige Operation am stirksten, gefolgt von der Verkettung,
gefolgt von der Mengenvereinigung. Das duflere Klammerpaar eines Ausdrucks wird wegge-
lassen, wenn es nicht von einem Stern gefolgt wird.

Wenn aus dem Zusammenhang ersichtlich ist, dafl nicht ein regulérer Ausdruck selber, son-
dern die ihm zugeordnete Sprache gemeint ist, wird statt L(r) oft nur r geschrieben. Ins-
besondere ist fiir einen regulédren Ausdruck r die Schreibweise [r] die Abkiirzung fiir den
Ausdruck [L(r)], der eine Trace-Sprache bezeichnet.

Die syntaktische Kongruenz ist verglichen mit den reguldren Ausdriicken ein abstrakteres
Konzept zur Definition von Regularitét.

Definition 2.4.5 (Syntaktische Kongruenz)

Sei T C E(X,1) eine Trace-Sprache tber (3,1).
Zwei Traces t,t' € E(X,1) heifflen syntaktisch kongruent beziiglich T (t ~p t'), wenn gilt:

N\ tatt, €T <= tut't, €T
tatw€E(,I)
Es ist leicht zu erkennen, dal ~ tatséchlich die Eigenschaften einer Kongruenzrelation hat.

Fiir Worter wird die syntaktische Kongruenz beziiglich einer Wortsprache vollkommen analog
definiert. Weil die Verkettungsoperation sich mit der Trace-Aquivalenz vertrigt, gilt
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Korollar 2.4.6 (Isomorphie der Kongruenzrelationen)

Sei L = Lin(T) die T zugrundeliegende Wortsprache und ~y, die syntaktische Kongruenz
beziiglich L auf Wortern. Fir beliebige Worter v und w gilt:

vevpw <= [v] ~op (W]

Somit sind die syntaktischen Kongruenzrelationen beziiglich 7" und Lin(T') isomorph. Diese
Beobachtung fiithrt zu einem wichtigen Ergebnis im Anschlufl an die folgende Definition.

Definition 2.4.7 (Erkennbarkeit einer Trace-Sprache)

FEine Trace-Sprache tber (3,1) heifit erkennbar, wenn ihre syntaktische Kongruenz endlich
viele Kongruenzklassen definiert.
Erk(X, 1) ist die Klasse der erkennbaren Trace-Sprachen tiber (X,1).

Aus der Automatentheorie ist bekannt, daf§ die reguldren Wortsprachen iiber einem Alpha-
bet genau die Sprachen sind, deren syntaktische Kongruenz endlich viele Klassen definiert.
Daher:

Korollar 2.4.8 (Erkennbarkeit und Regularitét)

Fine Trace-Sprache T' C E(3,1) ist genau dann erkennbar, wenn die thr zugrundeliegende
Wortsprache Lin(T) reguldr ist.

Dies erklirt die Bezeichnung ,erkennbar® fiir diese Klasse von Trace-Sprachen. Reguldre
Wortsprachen kénnen von endlichen Automaten erkannt werden. Also heifit ,,T ist erkennbar*
nichts anderes, als daB Lin(7) im herkémmlichen Sinne von einem endlichen Automaten
erkannt werden kann.

Bem.: Es gilt T" erkennbar = T' rational, aber nicht umgekehrt.

2.5 Petrinetze

Der Begriff des Petrinetzes geht auf [Petri62] zuriick. Die Theorie der Petrinetze ist umfassend
dargestellt in [Rei82] und [Star90].

Petrinetze sind Graphen mit zwei Knotentypen: Es gibt speicherartige Knoten (sog. Stel-
len), die Marken tragen konnen, und prozedurartige Knoten (sog. Transitionen), die die
Markenzahl der Stellen in ihrer Umgebung verdndern. Gerichtete Kanten stellen die Bezie-
hung zwischen Stellen und Transitionen her und laufen immer von Stellen zu Transitionen
oder von Transitionen zu Stellen. Die Kanten haben Gewichte, die die Zahl der Marken fest-
legen, die bei einem Schaltereignis einer Transition iiber sie flieen. Eine Transition schaltet,
indem sie geméfl der Kantengewichte von den vor ihr liegenden Stellen Marken abzieht und
auf den hinter ihr liegenden Stellen Marken hinzufiigt.
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Definition 2.5.1 (Petrinetz)
FEin Petrinetz ist ein Finftupel N = (S, T, F,w, my), wobei

S die endliche Menge von Stellen

T die endliche Menge von Transitionen (SUT # 0 =SNT)
FC(SxT)U(T xS) die Flufrelation

w: F — IN die Kantengewichtung und

mo : S — INy die Anfangsmarkierung ist.

Die Anfangsmarkierung gibt an, wieviele Marken zunéchst auf den Stellen liegen. Durch
Schalten der Transitionen wird die Markierung veréndert.

Definition 2.5.2 (Aktiviertheit und Schalten einer Transition)

Sei N = (S,T,F,w,mg) ein Petrinetz. Fine Transition t € T ist in einer Markierung
m : S — INy aktiviert, wenn gilt

N (s,t) € F = m(s) > w(s, 1)

SES

Wenn t in m aktiviert ist, kann t schalten und so die Markierung m in die Folgemarkierung
m' mit

m(s) fir (s,t) ¢ FA(t,s) ¢ F

() = m(s) —w(s,t) fir (s,t) € FA(t,s) ¢ F
PEY m(s) + w(t, s) fir (s,t)¢ FA(t,s)€F

m(s) —w(s,t) +w(t,s) fir (s,t) € FA(t,s)€F

tberfiihren. Schreibweise:

mlt > m' <=, tist in m aktiviert und Gberfihrt m in m'
Eine Schaltfolge ist eine Folge von nacheinander aktivierten und schaltenden Transitionen.

Definition 2.5.3 (Schaltfolge)

Sei N = (S,T,F,w,mg) ein Petrinetz. Das Wort t1...t, € TT ist eine Schaltfolge und
tberfihrt die Markierung m in die Markierung m’ (Schreibweise mlty ...t, >m')

5, FEs gibt Markierungen myq,...,m, mit

mlty > my, mifta >ma, ..., Mgu_1[t,n > my, und m, =m'.

Fiir die leere Schaltfolge € und alle Markierungen m gilt stets m[e > m.
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Definition 2.5.4 (Erreichbarkeit, Errreichbarkeitsgraph)

Sei N = (S, T, F,w,mq) ein Petrinetz und m,m’' : S — INy zwei Markierungen von N.

i)
m' ist von m aus erreichbar <—,, \/ m[w >m’

wel™
<= Es gibt eine Schaltfolge, die m in m' tuberfihrt.

ii) Erry(m) ist die Menge aller von m aus erreichbaren Markierungen.
iii) Der Erreichbarkeitsgraph von N ist Gy = (V, E, 1) mit

V =5, Errn(mg) Menge der Knoten
ECV XV xT mit(m,m',t) € E <=, m[t >m' Menge der Kanten
[ E— T mitl(m,m' t) =, t Kantenbeschriftung

Der Erreichbarkeitsgraph ist eine zustandsorientierte globale Darstellung des Netzverhaltens.
Anders als im Netz, das letztlich aufgrund der festen Schaltregel sein Verhalten implizit
darstellt, sind im Erreichbarkeitsgraphen die Zusténde (= erreichbare Markierungen) global
reprasentiert.

Eine ablauforientierte Sichtweise des Netzverhaltens ist die Betrachtung der Schaltfolgen
eines Netzes. Es gibt mehrere Moglichkeiten, den Begriff der Sprache eines Netzes (Schalt-
folgen sind Worter) zu konkretisieren (vgl. [Jan87]). Naheliegend ist, die Menge aller in mq
ausfithrbaren Schaltfolgen als Verhalten des Netzes zu definieren. Diese sog. P-Typ-Sprachen
sind stets préifixabgeschlossen. Zweitens kann in Analogie zu Automaten die Menge der
Schaltfolgen betrachtet werden, die die Anfangsmarkierung in eine von endlich vielen vor-
gegebenen Endmarkierungen iiberfithren (sog. L-Typ-Sprachen). Beide Typen sollen hier
definiert werden. Weitere Moglichkeiten sind a) alle Schaltfolgen, die mg in eine Markierung
iiberfithren, die eine der vorgegebenen Endmarkierungen majorisiert (G-Typ-Sprachen), und
b) alle Schaltfolgen, die my in eine Markierung iiberfithren, in der keine Transition mehr
schalten kann (T-Typ-Sprachen). Fiir die G- und T-Typ-Sprachen sei auf die angegebene
Literatur verwiesen.

In einem ersten Ansatz fiir die Klasse der P- und L-Typ-Sprachen wird das Alphabet gerade
die Menge der Transitionen sein. Einfache Beispiele zeigen jedoch, dafl in diesem Fall die
Sprachklassen weder beziiglich Vereinigung und Verkettung abgeschlossen sind, noch die
Klasse der reguldren Sprachen vollstéandig enthalten. Fiir die Definition der Sprachklassen
wird daher ein Homomorphismus verwendet, der die Schaltfolgen auf Worter iiber dem
vorgegebenen Alphabet ¥ abbildet.

Definition 2.5.5 (P- und L-Typ-Sprachen)

Set N = (S, T, F,w,mq) ein Petrinetz, M eine endliche Menge von Markierungen zu N und
h T — ¥ eine Beschriftung der Transitionen mit Zeichen aus dem Alphabet X. Sei der
Homomorphismus h* die Fortsetzung von h auf T™.
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i) Die P-Typ-Sprache von (N,h) ist

P(N,h) =p; {wex*| '\ \/ molv >m AL (v) =w}

meErry(mo) veT™

i1) Die L-Typ-Sprache von (N,M,h) ist

L(N,M,h) =p; {w e \/ \ molv>mAh*(v)=w}

meM veT*

Definition 2.5.6 (Sprachklassen)

Ps. und Ly, sind die Sprachklassen der P- bzw. L-Typ-Sprachen iiber dem Alphabet 3. Bg und
Lé sind die Sprachklassen der P- bzw. L-Typ-Sprachen tiiber dem Alphabet ¥ mit bijektiver
Abbildung h, also o. B. d. A. zu Netzen mit T = 3.

Der Erreichbarkeitsgraph eines Petrinetzes ist in der Regel unendlich grofS. Das Problem
der Erreichbarkeit einer Markierung ist zwar entscheidbar, jedoch mit sehr hohem Aufwand.
Da manche anderen Fragestellungen an das Verhalten eines Netzes sich auf das Erreich-
barkeitsproblem reduzieren, ergibt sich die Frage nach Petrinetztypen, die ein einfacheres
Verhalten haben und so eine schnellere Analyse erlauben. Eine solche Klasse von Netzen
sind die sog. beschrinkten Petrinetze, die einen endlichen Erreichbarkeitsgraphen haben.
Beschrankte Netze verhalten sich wie endliche Automaten. Thre Netzsprachen sind regulér.
Der Erreichbarkeitsgraph eines beschrankten Netzes kann allerdings wie die Ackermannfunk-
tion in der Anzahl der Stellen des Netzes wachsen. Eine Teilklasse der beschréinkten Netze
sind die sicheren Netze.

Definition 2.5.7 (Sicheres Petrinetz)

FEin Petrinetz N = (S, T, F,w,mq) heifst sicher <=, A A\ m(s) <1

meEErry(mg) sS€ES

Die Stellen der sicheren Petrinetze tragen héchstens eine Marke, verhalten sich also wie Be-
dingungen, die zwischen den Zustinden ,erfillt“ und ,nicht erfiillt* hin- und herwechseln.
Die Gewichtung w der Kanten ist entweder 1 (an aktivierbaren Transitionen) oder beliebig
(an nicht aktivierbaren Transitionen) und braucht daher bei sicheren Netzen nicht ausdriick-
lich definiert zu werden.

Im Gegensatz zu nicht sicheren Netzen ergibt sich bei sicheren Netzen aus der Struktur des
Netzes, welche Transitionen unabhéngig schalten kénnen.

Beispiel: Wenn die Anfangsmarkierung des Petrinetzes in Abb. 2.4 my(s1) = mo(ss) = 2
ist, so konnen die Transitionen ¢; und ¢, in beliebiger Reihenfolge oder gleichzeitig schalten.
Schaltet eine der beiden Transitionen, ergibt sich ein Konflikt zwischen #; und ¢5 um die
zweite Marke auf s;, weil beide Transitionen dann aktiviert sind, aber nur eine Transition
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t2

Abbildung 2.4: Zwei abhéngig schaltende Transitionen

mit der Marke schalten kann. Liegt auf s; in der Anfangsmarkierung nur eine Marke, sind
t; und ¢, voneinander abhéngig, da sie nicht gleichzeitig auf diese Marke zugreifen kénnen.

Ist dagegen die Struktur ein Petrinetz mit mq(s1) < 1,mg(s4) < 1 und my(s2) = mo(sz) =0,
so ist es sicher, und die Transitionen ¢; und ¢, sind in jedem Fall voneinander abhéngig.

Diekert verallgemeinert in [Diek94] den Trace-Begriff zur Beschreibung von Ablaufen in nicht
sicheren Petrinetzen. Um die dynamischen Abhéngigkeitsbeziehungen zwischen den Transi-
tionen erfassen zu kénnen, wird in einem ersten Ansatz eine asymmetrische Unabhéngigkeits-
relation auf den Zeichen zugelassen. Es ergeben sich Semi-Traces. Fiir eine Beschreibung des
Netzverhaltens werden Semiwdérter definiert, das sind spezielle Aquivalenzklassen von Semi-
Traces.

Einen anderen Weg beschreiten Hoogers, Kleijn und Thiagarajan in [HKT92]: Sie definieren
die Unabhéngigkeitsrelation nicht auf Zeichen, sondern auf Schaltfolgen.

Das Verhalten von sicheren Netzen li8t sich aufgrund dieser Uberlegungen einfacher beschrei-
ben. Zwei Transitionen sind abhéngig, wenn sie iiber eine Stelle verbunden sind. Andernfalls
konnen sie unabhéngig voneinander schalten.

Mazurkiewicz nutzt in [Maz87] diesen Zusammenhang zwischen Netzstruktur und Netzver-
halten aus und kommt so zu einer Darstellung des Netzverhaltens durch eine Trace-Sprache.
Als Netztyp verwendet Mazurkiewicz sog. Elementary Net Systems (EN-Systeme), die sich
nur durch die Schaltregel von sicheren Petrinetzen unterscheiden. Die Definition der Akti-
viertheit einer Transitionen ist so modifiziert, daff Transitionen in einer Markierung nicht ak-
tiviert sind, wenn sie durch Schalten eine Stelle doppelt markieren wiirden. Sichere Petrinetze
sind EN-Systeme, und jedes EN-System kann durch Hinzufiigen von Komplementstellen zu
einem sicheren Petrinetz mit demselben Verhalten ergédnzt werden (vgl. [Rei82]).

Beispiel: Im in Abbildung 2.5 dargestellten EN-System miissen ¢; und ¢ abwechselnd schal-
ten. Die Schaltregel fiir EN-Systeme verhindert, daf§ ¢; zweimal hintereinander schaltet.
Durch Einfiigen einer Komplementstelle s” erhdlt man ein Petrinetz, in dem die gewohnliche
Schaltregel ausreicht, um m(s) = 1 sicherzustellen (Abb. 2.6).
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il S D
Abbildung 2.5: t; und t5 schalten im EN-System abwechselnd

S

tq s t

Abbildung 2.6: £; und t5 schalten abwechselnd

Fiir die Beschreibung des Netzverhaltens durch eine Trace-Sprache wird zunéchst das Al-
phabet und die Unabhéngigkeitsrelation definiert:

Definition 2.5.8 (Alphabet mit Unabhéingigkeitsrelation zum Netz)

Sei N = (S, T, F,mg) ein sicheres Petrinetz.

Das Alphabet zu N ist ¥ =p; T.

Die Unabhdingigkeitsrelation I, C Xy X Xn wird definiert als

In=p; {(t,) €Sn x S| A ((s,8) € FA(L5)  F)V ((s,t) ¢ FA(t5) ¢ F))}

seS

Im Klartext: Zwei Transitionen sind genau dann unabhéngig, wenn sie nicht {iber eine Stelle
verbunden sind.

Korollar 2.5.9 (Unabhéingigkeit von Transitionen)

Set N = (S,T, F,mg) ein sicheres Petrinetz und (Xy,Iy) sein Alphabet mit Unabhdngig-
keitsrelation. Fir Markierungen m, m’ von N gilt:

(t, ') € Iy = (m[tt' >m' <= m[t't >m)

v~ w impliziert somit mfv > m' <= mw > m/
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Definition 2.5.10 (Trace-Verhalten eines Netzes)

Sei N = (S,T,F,mg) ein sicheres Petrinetz und (Xy,Iy) sein Alphabet mit Unabhdngig-
keitsrelation. Sei h die identische Abbildung auf T. Das Trace-Verhalten von N ist die Trace-
Sprache

T(N) =p; {lwly € EEN IV molw>m}

meErr(mg)

= [P(N7 h)]IN

Das Trace-Verhalten umfaft die in my aktivierten Ablaufe des Netzes, wobei zwischen sol-
chen Schaltfolgen nicht getrennt wird, die sich nur in der Reihenfolge von nebenlaufigen
Transitionen unterscheiden.

Nicht jede prafixabgeschlossene erkennbare Trace-Sprache ist Verhalten eines sicheren Pe-
trinetzes. Beispielsweise kann die Trace-Sprache {[¢], [a], [aa]} tiber ({a}, () nicht durch ein
sicheres Petrinetz dargestellt werden. Die Transition a kann nicht genau zweimal in Folge
schalten. Dieses Beispiel macht nochmals deutlich, warum in Definition 2.5.5 die Petrinetz-
sprache als homomorphes Bild der im Netz ausfithrbaren Schaltfolgen definiert wurde.

2.6 Endliche asynchrone Automaten

Der Begriff des endlichen asynchronen Automaten (EAA) wurde 1987 als ein auf Traces arbei-
tender Automatentyp von W. Zielonka eingefiihrt (vgl. [Ziel87]). Ein EAA setzt sich aus par-
allel arbeitenden Teilautomaten zusammen, die durch Verkniipfung von Zustandsiibergéingen
synchronisiert werden. Die Ubergangsrelation kann daher nicht lokal fiir jeden Teilautomaten
angegeben werden, sondern wird global fiir den ganzen EAA definiert. Ein Teilautomat kann
also nicht allein tiber einen Zustandsiibergang entscheiden. Die Anfangs- und Endzusténde
werden ebenfalls global definiert, so dafl sich hier die gleiche Beziehung zwischen der lokalen
Représentation der Zustinde und der globalen Steuerung des Verhaltens des EAA ergibt.

Unabhéngig von [Ziel87] definieren Drusinsky und Harel in [DH94] verteilte endliche Automa-
ten mit dhnlicher Struktur, jedoch ohne den Trace-Begriff und eine Unabhéngigkeitsrelation
auf Zeichen einzufiihren.

Die genaue Definition nach [Ziel87]:

Definition 2.6.1 (Endlicher asynchroner Automat)

FEin endlicher asynchroner Automat (EAA) bestehend aus n Teilautomaten ist ein n + 3-
Tupel
A= (P1,...., Py, Z,D,F) mit

i) Py = (34,5;) ist der i-te Teilautomat, wobei

Y das Alphabet und



2.6. ENDLICHE ASYNCHRONE AUTOMATEN 27

S; die endliche nichtleere Zustandsmenge des Teilautomaten ist.
Das Alphabet von A ist Xq=p;, U ;.
Die Menge der globalen Zustinde von A ist S =p; ' Im S;.
Fiir ein Zeichen a € ¥4 ist Dom(a) =5, {i € {1,...,n}|a € ¥;} die Heimat von a.
ii) T C S ist die Menge der Anfangszustinde.

iii) D =p; {0a|la € X4} ist eine Schar von Ubergangsrelationen

b: I Si— el I S

i€ Dom(a) i€Dom(a)
Ein a-Ubergang zwischen zwei globalen Zustinden (s, ..., sy),(s),...,s.) € S wird
definiert als
(81, 8n) = (8},...,8.) =0,
s; =5; fur i ¢ Dom(a)
PR (8iys 085 ) € 0a(Siys - ooy 80,)  fir {iy, ... ik} = Dom(a)

D. h.: Ein a-Ubergang bewirkt Zustandsiiberginge in den Heimatteilautomaten von a
gemdf 6, und hat auf die Zustinde der anderen Teilautomaten keine Auswirkungen.

iv) F C S ist die Menge der Endzustinde.

In [Ziel87] definiert Zielonka den EAA mit |Z| = 1, so daf} es fiir jeden Teilautomaten einen
lokalen Anfangszustand gibt. Die Verallgemeinerung nutzt das Konzept des nichtdetermi-
nistischen Automaten konsequenter aus. Im Zusammenhang mit der Sicherheit des EAAs
(Def. 2.6.8) wird dies spéter eine Rolle spielen.

Die Wortsprache eines EAAs ist die Menge der Zeichenfolgen, die einen Anfangszustand in
einen Endzustand iiberfiihren.

Definition 2.6.2 (Wortsprache eines EAA)
Set A ein EAA wie in Definition 2.6.1 beschrieben.

i) Sei w € X% ein Wort iber dem Alphabet von A und seien s,s’ € S globale Zustinde

von A.
w tiberfiihrt den Zustand s in den Zustand s' (geschrieben s == s')

s=4¢ falls w=¢
=7 Df V s=s"ANs" =5 falls w=va,v€XYy,a€Xy
s'"eS

ii) Die Wortsprache von A ist
L(A) =o= {w e T3] V V50 =2 s}

so€Z seF
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Zwei Zeichen mit disjunkten Heimaten kann ein EAA in beliebiger Reihenfolge akzeptieren,
weil bei der Verarbeitung eines Zeichens nur die Zustdnde der Heimatteilautomaten gelesen
und verdndert werden. Es gilt das folgende Lemma ([Ziel87]):

Lemma 2.6.3 (Parallele Zeichenverarbeitung)

Sei A ein EAA und seien a,b € ¥4 Zeichen seines Alphabets mit Dom(a) N Dom(b) = (.
Fiir beliebige Zustinde s,s' € S von A gilt:

s ¢ = s ¢
Die Vertauschbarkeit von Zeichen deutet auf den Trace-Begriff hin. Bevor aber von Traces
gesprochen werden kann, mufl eine Unabhéngigkeitsrelation definiert werden.
Lemma 2.6.4 (Verarbeitung von Traces)
Sei A ein EAA. Auf seinem Alphabet wird die Unabhdngigkeitsrelation
Iy =p; {(a,b) € X%|Dom(a) N Dom(b) = 0}

definiert.
Fiir zwei Worter v,w € X% mit v ~y, w, also zwer Reprisentanten desselben Traces, und
beliebige Zustinde s,s' € S von A gilt:

s =5 = s=>¢
Es 148t sich nun definieren, welches die von einem EAA erkannte Trace-Sprache ist.

Definition 2.6.5 (Trace-Sprache eines EAA)

Sei A ein EAA und (X4,14) sein Alphabet mit der entsprechend Lemma 2.6.4 definierten
Unabhdngigkeitsrelation.

i) Fir einen Trace (w] € E(X 4, 14) und Zustinde s, s’ € S von A wird definiert:
s 24 ¢ 5=
ii) Die Trace-Sprache von A ist

T(A) =p, {t € E(Sa, La)| \/ V 50 == s}

so€Z seF

Nach Lemma 2.6.4 bewirken alle Représentanten eines Traces in einem EAA dieselben Zu-
standsiiberginge. Folglich akzeptiert ein solcher Automat alle Worter w € X% mit [w] = ¢
fiir einen festen Trace t € FE(X4,14) oder keins mit dieser Eigenschaft. Die Beziehung
zwischen der Wort- und Trace-Sprache eines Automaten A ist also T(A) = [L(A)] und
L(A) = Lin(T(A)).

Weil ein EAA A mit seiner Zustandsmenge S ein gewohnlicher endlicher Automat ist, ist
L(A) reguldr. Die Beobachtung L(A) = Lin(T(A)) ergibt demnach zusammen mit Korollar
2.4.8 (vgl. [Ziel87]):
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Lemma 2.6.6 (Erkennbarkeit von 7'(A))

Sei A ein EAA und (X4, 14) sein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation.
Die Trace-Sprache T(A) C E(X4,14) ist erkennbar.

Die Umkehrung ,,Jede erkennbare Trace-Sprache wird von einem EAA erkannt® ist aufgrund
der speziellen Struktur dieses Automatentyps nichttrivial und wird in Kapitel 3 behandelt.

Ein EAA A zeichnet sich gegeniiber einem gewohnlichen endlichen Automaten fiir die Wort-
sprache L(A) durch die verteilte Représentation seiner Zustdnde aus. Die Darstellung von
EAAs als Petrinetze driangt sich geradezu auf. Die Zustédnde der Teilautomaten sind die Stel-
len des Petrinetzes. Ubergiénge werden durch Transitionen realisiert, die mit den Zeichen des
Alphabets beschriftet sind. Die Anfangs- und Endzustandsmengen lassen sich leider nur dann
iibersichtlich in die Darstellung einbringen, wenn sie Kreuzprodukte von lokalen Anfangs-
und Endzustidnden sind. Jeder Anfangszustand des EAAs ist eine Anfangsmarkierung des
Petrinetzes. Ein Teilautomat befindet sich stets in genau einem Zustand, so dafl von den ihn
reprasentierenden Stellen immer genau eine einfach markiert ist. Das Netz zu einem EAA
ist sicher.

Beispiel:

Sei A = (P1,Pa, P3,Z,D, F) ein EAA mit

Py = (21751)7 Y= {CL, b}’ Sl = {8(1)7 S%}

Py = (22732)a Yo = {b> C}7 S2 = {5(2)7 8%}

P3 = (23,5’3), 23 = {C, d}, Sg = {Sg, Sé}

50(8(1)) = {8%}7 617(8%7 SO) = {<S?7S%)}7 56(5%7 Sg) = {(887 Sé)}a 5d<8é) = {Sg}7

d = ) sonst

und 7 = F = {(s9,89,9)}.

Abbildung 2.7 zeigt den Automaten als sicheres transitionsbeschriftetes Petrinetz.

51 ! s3

50 520 530
Abbildung 2.7: Der EAA als Petrinetz
Das Alphabet von A ist ¥ 4 = {a, b, ¢, d}.

Die Unabhéngigkeitsrelation ist 14 = {(a, ¢), (a,d), (b,d), (¢, a), (d,a), (d,b)}.
Die von A erkannte Trace-Sprache ist T'(A) = [(abed)*].
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C (0,1,0) * d
T IR T

o, 0, 1)—d;(0, 0, O)iV (14,0,0) (1,1,00=«— (1,1, :I.)<i (0,1,1)
- Vd\ do A/C ;‘_/b4

Abbildung 2.8: Ubergéinge zwischen den Globalzustéinden von A

Die Ubergéinge zwischen den Globalzustéinden von A sind in Abb. 2.8 dargestellt. (z,y, 2)
ist die Abkiirzung fiir (s{, s3, s3).

Im Beispiel sind alle Globalzustéinde vom Anfangszustand aus erreichbar. Ein EAA mit der
gleichen Struktur verallgemeinert auf n Teilautomaten hat 2n lokale Zustdnde und n + 1
Uberginge. Gleichzeitig wichst die Zahl der Globalzustiande auf 2". Das Beispiel zeigt, daB
unter Ausnutzung der Unabhéngigkeitsrelation die einer Trace-Sprache zugrundeliegende
Wortsprache sehr viel kompakter durch einen EAA dargestellt werden kann.

Komplexitatstheoretische Zusammenhénge in der Grofie zwischen dquivalenten deterministi-
schen, nichtdeterministischen, verteilten und sog. A-Automaten werden in [DH94| behandelt.

Abschliefend werden drei Eigenschaften von EAAs definiert.

Definition 2.6.7 (Deterministischer EAA)
Ein EAA A= (P1,...,Pu,Z,D,F) heifit deterministisch, wenn

i) es genau einen globalen Anfangszustand gibt: |Z| =1

i) fiir alle seine Ubergangsrelationen 8., a € X4, und alle (siy,...,s,) € I1 S; gilt:
je€Dom(a)

‘5a<8i17 .. -7Sik)| S 1

Definition 2.6.8 (Sicherer EAA)
Fin FAA heifst sicher, wenn fir alle globalen Zustinde s € S gilt:

VoV se=ss = \ Vs=Ss

so€EZ wex* SfE]:’UGE*

In sicheren EAAs gibt es von jedem erreichbaren Globalzustand eine Fortsetzung zu einem
Endzustand. Sichere EAAs konnen aufler in Endzustanden nicht verklemmen.

Beispiel (siche Abb. 2.9): Ein nicht sicherer EAA ist A = (Py, P2, Z, D, F) mit

P = ({(L}, {3[1)75%})’ Py = ({b}v {3875%})
{(s1,s9)}
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2 (O——>GF——>0 =
2 2!

Abbildung 2.9: Ein nicht sicherer Automat
F ={(s1,53), (s1,53)}

Das Alphabet des Automaten ist ¥ 4 = {a, b} mit der Unabhéngigkeitsrelation
I4={(a,b),(b,a)}. A erkennt die Trace-Sprache T'(A) = {[a], [b]}.

Nach Verarbeitung des Traces [ab] erreicht A den Zustand (s}, si), von dem aus kein Endzu-
stand erreicht werden kann. Offensichtlich kann der Globalzustand (s, s3) nicht gestrichen
werden, ohne die Trace-Sprache des Automaten zu verindern, weil die Zustéinde s} und s}
in erreichbaren Endzustdnden vorkommen.

Definition 2.6.9 (Normalform eines EAA)

Sei A ein EAA und (X4, 14) sein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation. Dy = Y% \ 14 ist
die Abhdngigkeitsrelation von A auf X.
A ist in Normalform, wenn fiir die Alphabete 33; der Teilautomaten gilt:

i) ¥, =% <= i=7j firalleije{l,...,n}

ii) Die ¥; sind mazimale Cliquen der Abhdngigkeitsrelation, also

AN A(A@beD) =aes,

1€{1,...,n} a€X 4 bEX;

Ein EAA in Normalform hat unter allen EAA mit der gleichen Unabhéngigkeitsrelation die
minimale Anzahl von Teilautomaten. Nach [Ziel87] gilt

Lemma 2.6.10 (Existenz eines dquivalenten EAAs in Normalform)

Sei A ein EAA und (X4, 14) sein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation.
Zu A gibt es einen EAA A" in Normalform dber (¥.4,14) mit T(A) =T(A).

In [Ziel89] modifiziert Zielonka die Definition des EAAs derart, dafl der verteilte Automat
bei vorgegebenen Alphabet stets die gleiche Zahl von Teilautomaten hat. Bei diesem sog.
zelluldren endlichen asynchronen Automaten wird fiir jedes Zeichen des Alphabets ein Teilau-
tomat definiert. Der zelluldre EAA verarbeitet ein Zeichen a € ¥, indem in dem zugehorigen
Teilautomaten P, ein Zustandsiibergang stattfindet. Dieser Ubergang wird durch die Uber-
gangsrelation von den Zusténden der Teilautomaten der mit a abhéngigen Zeichen abhéngig
gemacht. Unabhéngige Zeichen a,b € 3 konnen nebenldufig verarbeitet werden, weil nur
Zustandsiibergéinge in P, und P, stattfinden und der Zustandsiibergang in dem einen Teil-
automaten nicht vom Zustand des anderen Teilautomaten abhéngt.
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Definition 2.6.11 (Zelluldrer EAA, [Ziel89])

FEin zelluldrer endlicher asynchroner Automat tiber dem Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelati-
on (X, 1) ist ein Viertupel Z = (S,Z,D,F) mit

i) S = {S.la € X} ist eine Familie von endlichen Mengen. S,,a € ¥, ist die Menge der
Zustinde des a-Teilautomaten.

Eine feste Ordnung auf ¥ vorausgesetzt, ist S =p,; I S, die Menge der globalen
acx

Zustdnde von Z.
ii) T C S ist die Menge der globalen Anfangszustinde von Z.

iii) D = {0,la € X} ist eine Familie von Ubergangsfunktionen. Fiir a € ¥ sei D(a) =p;
{b € X|(a,b) ¢ I} die Menge der mit a abhingigen Zeichen. 6, ist eine Abbildung

0q : H Sy — ©(Sa)

beD(a)
Bedeutung: Wenn die b-Teilautomaten, b € D(a), sich in den Zustinden sq, ..., S|\p(a)|
befinden, so kann der a-Teilautomat einen Zustandsiibergang in einen Zustand aus

0a(51, .-, 8D(a)) ausfiihren.

i) F C S ist die Menge der globalen Endzustinde von Z.

Nach Pighizzini (vgl. [Pig94]) 1a8t sich mit polynomiellem Zeitaufwand zu einem EAA ein
aquivalenter zellulirer EAA konstruieren und umgekehrt. Wiahrend zelluldre EAAs nur aus
|2| Teilautomaten bestehen, wichst dagegen die Zahl der Teilautomaten eines gewhnlichen
EAAs mit der Zahl der maximalen D-Cliquen im Alphabet 33, also exponentiell. Ein Alphabet
mit n Zeichen (n durch 3 teilbar) kann 35 maximale Cliquen haben (vgl. [MMG65], Beispiel
fiir n = 6 in Abb. 2.10).

PN
f b
e C
~ ! /
Abbildung 2.10: Alphabet mit sechs Zeichen und neun D-Cliquen

Nach Zielonka sind zellulare EAAs in der Theorie leichter handhabbar, und es lassen sich
theoretische Ergebnisse beziiglich des einen Automatentyps leicht auf den anderen Auto-
matentyp iibertragen. Demgegeniiber sind zellulire EAAs schwierig graphisch darzustellen.
Wiéhrend EAAs in sicheren transitionsbeschrifteten Petrinetzen eine anschauliche Reprisen-
tation haben, ist fiir zellulire EAAs noch keine befriedigende Darstellungsform gefunden
worden. In zelluldirens EAA werden Zustdnde meist nur abgefragt, aber nicht verdndert. In
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einem Petrinetz miifite dies durch eine Schlinge zwischen der Transition (Zustandsénderung)
und der Stelle (abgefragter Zustand) représentiert werden.

Beispiel: In Abbildung 2.11 kann der Teilautomat P, vom Zustand s! in den Zustand s?
iibergehen, wenn P, sich im Zustand s{ befindet ((a,b) ¢ I).

Abbildung 2.11: Zustandsabfrage in zelluldren EAAs

Wenn nun ein zweiter Zustandsiibergang ¢ mit (¢,b) ¢ I und (a,c) € I in gleicher Weise wie
a auf die Stelle in P, zugreift, sind die Transitionen a und ¢ nicht mehr nebenléufig, sondern
stehen im Konflikt um die Marke auf der Stelle s. a und ¢ koénnen zwar in beliebiger
Reihenfolge, jedoch nicht gleichzeitig schalten, im Widerspruch zur Unabhéngigkeit von a
und c. In der Sprache der Trace-Theorie wird dieses Verhalten mit {[ac], [ca]} und (a,c) ¢ I
beschrieben.

Als Ausweg bietet sich an, das reine Abfragen von Zustdnden aus anderen Teilautomaten
durch einen neuen Kantentyp darzustellen. Diese sog. aktivierenden Kanten haben nur Ein-
flul auf die Aktiviertheit der Transition. Wenn sich diese Darstellungsform fiir zellulédre
Automaten noch nicht durchgesetzt hat, mag es daran liegen, dafl Graphen mit mehreren
Kantentypen schnell uniibersichtlich werden.



Kapitel 3

Die Klasse der erkennbaren
Trace-Sprachen und endliche
asynchrone Automaten

In diesem Kapitel wird ein Uberblick iiber die aus der Literatur bekannten Ergebnisse zum
Thema gegeben. Die ersten vier Abschnitte behandeln die Klassen der rationalen bzw. er-
kennbaren Trace-Sprachen. In den Abschnitten 3.1 und 3.2 werden die Abschlufleigenschaften
dieser Sprachklassen untersucht und eine algebraische Charakterisierung der Klasse der er-
kennbaren Trace-Sprachen gegeben. Fiir rationale bzw. erkennbare Sprachen von unendlichen
bzw. hochstens unendlichen Traces werden Abschluleigenschaften und Charakterisierungen
in [Gast91] behandelt. Diese Ergebnisse werden hier jedoch nicht aufgenommen. In den Ab-
schnitten 3.3 und 3.4 folgen Betrachtungen von Teilklassen der erkennbaren Trace-Sprachen
und von Entscheidbarkeitsfragen.

Die Abschnitte 3.5 bis 3.7 sind der Theorie der endlichen asynchronen Automaten gewidmet.
Analog zur Theorie der endlichen Automaten wird die Beziehung des Automatenmodells
zu den Sprachklassen und die Existenz von eindeutigen minimalen bzw. deterministischen
Automaten behandelt.

3.1 Abschluleigenschaften

Die Klassen der erkennbaren und der rationalen Trace-Sprachen iiber einem Alphabet mit
nichtleerer Unabhéngigkeitsrelation unterscheiden sich in ihren Abschlufleigenschaften. Wie
im Zusammenhang mit der Trace-Iteration (Seite 16) bereits erwihnt wurde, fithrt beispiels-
weise die gewohnliche Iteration aus der Klasse der erkennbaren Trace-Sprachen in die Menge
der nicht erkennbaren rationalen Sprachen, sobald zwei unabhéngige Zeichen zusammen ite-
riert werden.

In diesem und den folgenden Abschnitten iiber Sprachklassen hat die Unabhéngigkeitsrela-
tion den Charakter eines Parameters, d. h. Abschlu}- und Entscheidbarkeitsfragen werden

34
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in Abhéngigkeit von der Unabhéngigkeitsrelation untersucht. Eine besondere Rolle spie-
len Alphabete mit quasi-transitiver Unabhéngigkeits- bzw. transitiver Abhangigkeitsrelation
(siche Def. 2.2.1). Wenn die Unabhéngigkeitsrelation quasi-transitiv ist, kann das Alphabet
in Klassen von unabhéngigen Zeichen zerlegt werden. Ein Trace ¢ # [¢] {iber einem solchen
Alphabet zerfillt zu t = t;...t, derart, dafl zwischen ¢; und t;,; keine Zeichenvorkommen
vertauscht werden konnen, innerhalb der t; aber abgesehen von mehrfachen Vorkommen
desselben Zeichens keine Reihenfolge vorgegeben ist (siehe Abb. 3.1).

= tn

..><><

Abbildung 3.1: Trace auf Alphabet mit quasi-transitivem I
Ein Alphabet mit transitiver Abhingigkeitsrelation D ist aus Aquivalenzklassen abhingiger
Zeichen zusammengesetzt. Ein Trace ergibt sich als das Produkt von nicht synchronisierten

Wértern iiber den Aquivalenzklassen (Abb. 3.2).

oe—po—po—>» —Ppeo

Parallele Teile

o—po—po—>» —Ppo eines Traces

™~
_—

Abbildung 3.2: Trace auf Alphabet mit transitivem D

e—po—po—>» —Ppeo

Ohne grofleren Beweisaufwand ergeben sich aus der Definition der rationalen Trace-Sprachen
und aus Korollar 2.4.8 fiir erkennbare Trace-Sprachen folgende AbschluBleigenschaften (vgl.
[AWS86]):

Lemma 3.1.1 (Einfache Abschluleigenschaften)
Sei (X, 1) ein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation.

Die Klasse der rationalen Trace-Sprachen iber (X, I) ist abgeschlossen beziiglich Verkettung,
Vereinigung und Iteration.

Die Klasse der erkennbaren Trace-Sprachen tber (3, 1) ist abgeschlossen beziiglich Vereini-
gung, Durchschnitt, Komplementbildung und Verkettung.
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Trace-Sprachen iiber einem Alphabet mit I = () entsprechen Wortsprachen. Da die Klasse
der reguldren Wortsprachen beziiglich Iteration abgeschlossen ist, gilt dies also auch fiir
erkennbare Trace-Sprachen iiber (X, ().

Sei (3, 1) ein Alphabet mit nichtleerer Unabhéngigkeitsrelation. Seien a und b unabhéngige
Zeichen aus ¥ und 7' = {[ab]}. T* ist nicht erkennbar, denn die Wortsprache Lin(T*) =
{w € {a,b}*||w|, = |w|p} ist nicht reguldr. Folglich gilt:

Lemma 3.1.2 (Abschlufl bzgl. Iteration)

Die Klasse der erkennbaren Trace-Sprachen tiber (X, I) ist beziiglich der Iteration abgeschlos-
sen <= I =1

Dieses Ergebnis steht in [AW86], 1a8t sich aber auch leicht aus Zielonkas Satz iiber EAAs
und erkennbare Trace-Sprachen folgern (vgl. Abschnitt 3.5). Eine Untersuchung der Frage,
fiir welche (3, I) die Erkennbarkeit von 7% (mit erkennbarer Trace-Sprache T' C E(X, 1))
entscheidbar ist, findet sich in [GOPR92].

Der Riickgriff auf die Charakterisierung (Korollar 2.4.8) hilft ebenfalls weiter, wenn die
Abgeschlossenheit der erkennbaren Trace-Sprachen beziiglich Synchronisation entschieden
werde soll.

Seien T} C E(Xq, 1) und Ty C E(3,, I5) zwei erkennbare Trace-Sprachen. Nach Korollar

Lin(Ty||T3) = {w € (X1 UX9)"| w|s, € Lin(T1) ANwl|s, € Lin(Ts)}

Einen endlichen Automaten fiir Lin(71||T3) erhélt man somit, indem man die deterministi-
schen endlichen Automaten fiir Lin(7)) und Lin(Ts) zu einem Produktautomaten koppelt.
Der Produktautomat iiberpriift die Projektionen auf ¥; und s und gerdt genau dann in
einen Endzustand, wenn beide Automaten die Projektionen akzeptieren wiirden. Folglich
gibt es einen endlichen Automaten fiir Lin(T1||T%), und Ti||T3 ist erkennbar.

Satz 3.1.3 (Abschlufl bzgl. Synchronisation fiir erkennbare Trace-Sprachen)

Die Klasse aller erkennbaren Trace-Sprachen sowie die Klassen der erkennbaren Trace-
Sprachen tiiber Alphabeten mit fester Unabhdngigkeitsrelation sind beziiglich Synchronisation
abgeschlossen.

Die Aussage von Satz 3.1.3 findet sich bereits in [Maz87].

Die Abschlueigenschaften der erkennbaren Trace-Sprachen ergeben sich recht einfach aus
der Regularitidt der zugrundeliegenden Wortsprachen. Die rationalen Trace-Sprachen ste-
hen nicht in einer so engen Beziehung zu den reguliren Wortsprachen, so daf§ sich hier ein
komplizierteres Bild ergibt.

Die Operationen, iiber die die Klasse der rationalen Trace-Sprachen definiert werden, sind
bereits in Lemma 3.1.1 aufgefiihrt. Fiir die noch fehlenden mengentheoretischen Operationen
gilt nach Aalbersberg/Welzl [AW86] und Sakarovitch [Sak87]:



3.2. CHARAKTERISIERUNG DER ERKENNBAREN TRACE-SPRACHEN 37

Satz 3.1.4 (Durchschnitt und Komplement auf rationalen Trace-Sprachen)

Sei (X, 1) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation.

Die Klasse der rationalen Trace-Sprachen tiber (3, 1)
ist abgeschlossen beziiglich Schnittbildung auf Sprachen
<= Die Klasse ist abgeschlossen bzgl. Komplement
<~

1 ist quasi-transitiv

Beweisidee: Falls I nicht quasi-transitiv ist, 3 also Zeichen a, b, ¢ mit {(a,b), (b,c)} C I und
(a,c) ¢ I enthilt, lassen sich Trace-Sprachen 7', 77, T, iiber (X, 1) angeben und beweisen,
daB E(3, 1)\ T und T} N T3 nicht rational sind. Der Beweis der Riickrichtung der unteren
Aquivalenz erfolgt in drei Schritten:

— Die genannten Abschlueigenschaften gelten fiir (3, 7) mit I = %2\ ids.

— Gelten die AbschluBieigenschaften fiir (X1, ;) und (X9, I5) mit 3y N Xy = (), so auch
flir (21 U 22, ]1 U [2)

— Ein Alphabet mit quasi-transitiver Unabhéngigkeitsrelation ist die disjunkte Vereini-
gung von Teilalphabeten (3, 1) mit [ = X2\ idy.

3.2 Algebraische Charakterisierung der erkennbaren
Trace-Sprachen

Die Ergebnisse diese Abschnitts gehen auf [Och85] zuriick. Ochmariski betrachtet erkennba-
re Trace-Sprachen und regulére Ausdriicke iiber einem Alphabet Y. Der Iterationsoperator
wird in diesen Ausdriicken als Trace-Iteration (vgl. Abschnitt 2.3) interpretiert. In den Be-
weisen benutzt Ochmanski als Hilfsmittel den lexikalisch kleinsten Wortrepriasentanten eines
Traces (Ordnung auf ¥ vorausgesetzt). Zu jeder Trace-Sprache 1a8t sich die Wortsprache der
lexikalisch kleinsten Repréasentanten ihrer Elemente definieren.

Lemma 3.2.1 (Abschlufl bzgl. Trace-Iteration fiir erkennbare Trace-Sprachen)

Die Klasse der erkennbaren Trace-Sprachen tiber einem Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation
st beziiglich Trace-Iteration abgeschlossen.

Zusammen mit den AbschluBleigenschaften fiir erkennbare Trace-Sprachen ergibt sich aus
dem Lemma, daf jeder reguldre Ausdruck, in dem der Iterationsoperator durch die Trace-
[teration interpretiert wird, eine erkennbare Trace-Sprache bezeichnet.
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Satz 3.2.2 (Reguldre Ausdriicke und erkennbare Trace-Sprachen)

Sei T C E(X,1) eine erkennbare Trace-Sprache.

T kann durch einen requldren Ausdruck dargestellt werden, wenn die requldren Operatoren
durch Vereinigung und Verkettung auf Traces bzw. durch die Trace-Iteration interpretiert
werden.

Aus der Folgerung zu Lemma 3.2.1 und Satz 3.2.2 ergibt sich eine neue Charakterisierung
der erkennbaren Trace-Sprachen.

Satz 3.2.3 (Algebraische Charakterisierung der erkennbaren Trace-Sprachen)

Die Klasse der erkennbaren Trace-Sprachen tiber (X, 1) ist die kleinste Klasse von Sprachen,
die

i) alle endlichen Trace-Sprachen iber (3, 1) enthdlt und

i) beziiglich Vereinigung, Verkettung und Trace-Iteration abgeschlossen ist.

3.3 Entscheidbarkeitsfragen

Die Ableitung der erkennbaren bzw. rationalen Trace-Sprachen aus den reguléren Wortspra-
chen 148t vermuten, dafl die meisten Probleme in diesen Sprachklassen entscheidbar sind.
In der Tat gilt dies nur fiir die erkennbaren Trace-Sprachen und fiir einige Probleme in
der Klasse der rationalen Sprachen. Fiir die Entscheidbarkeit der {ibrigen Probleme ist die
Quasi-Transitivitdt der Unabhéngigkeitsrelation eine hinreichende (z. T. auch notwendige)
Bedingung.

Entscheidbarkeitsprobleme auf erkennbaren Trace-Sprachen lassen sich auf die zugrundelie-
genden reguldren Wortsprachen einfach zuriickfithren. Folglich gilt (vgl. [AWS6]):

Satz 3.3.1 (Entscheidbarkeitsprobleme auf erkennbaren Trace-Sprachen)

Sei (X, 1) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation und seien T, Ty C E(X, I) zwei beliebige
erkennbare Trace-Sprachen tiiber (3, 1), gegeben durch endliche Automaten fir die Wortspra-
chen Lin(Ty) und Lin(Ty). Folgende Probleme sind entscheidbar:

T, = 0

T, = EXI)

= T

Tn C Ty
NT, = 0

Das Wortproblem ,,t € T7¢ fiir erkennbare Trace-Sprachen ist ein Spezialfall des Wortpro-
blems fiir rationale Trace-Sprachen (vgl. [AR8S8]):
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Satz 3.3.2 (Wortproblem)

Sei (3,1) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation, sei T'C E(X,I) eine beliebige rationale
Trace-Sprachen iber (X, 1) und seit € E(X,1).
Das Wortproblem it € T ¢ ist entscheidbar.

Das Entscheidungsverfahren fiir das Wortproblem hat die Relation I, einen Repréasentanten
w € ¥* von t und eine reguliare Wortsprache L C ¥* mit 7" = [L] als Eingabe, wobei L
durch einen reguldren Ausdruck oder einen endlichen Automaten gegeben ist. Mit Hilfe von
I konnen aus w alle Représentanten von t erzeugt werden. Fiir jeden Représentanten wird
die Zugehorigkeit zu L iiberpriift. ¢ € T gilt genau dann, wenn ein Repréisentant w’ mit
w' € L gefunden wird.

Das Leerheitsproblem wird in [AW86] untersucht:

Satz 3.3.3 (Leerheitsproblem fiir rationale Trace-Sprachen)

Sei (X,1) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation und T C E(3, 1) eine beliebige rationale
Trace-Sprachen tber (X,1).
Das Leerheitsproblem , T = ()2 ist entscheidbar.

Begriindung: Eine rationale Trace-Sprache T' 1a8t sich als [L] mit reguldrer Wortsprache L
darstellen. Es gilt [L] = <= L = (). Das Leerheitsproblem ist fiir reguldre Wortsprachen
entscheidbar, also auch fiir rationale Trace-Sprachen.

Eine Untersuchung der iibrigen Entscheidbarkeitsfragen fiir rationale Trace-Sprachen findet
sich in [AH87]. Hinreichende Bedingungen fiir Entscheidbarkeitsaussagen wurden bereits in
[AWS86] formuliert:

Satz 3.3.4 (Hinreichende Bedingungen fiir Entscheidbarkeitsaussagen)

Sei (X, 1) ein Alphabet 2 mit quasi-transitiver Unabhdngigkeitsrelation I und seien Ty, Ty C
E(X,I) zwei beliebige rationale Trace-Sprachen tiber (3,1). Folgende Probleme sind ent-
scheidbar:

T, = E(3,1)

o= T

T C T
NT, = 0

Der Beweis in [AW86] setzt auf die in 3.1.4 formulierten Abschlueigenschaften fiir ratio-
nale Trace-Sprachen iiber (X, ) mit quasi-transitivem I auf. Die Klasse ist abgeschlossen
beziiglich Komplement, und fiir jede rationale Trace-Sprache T" C FE(3,I) kann eine re-
guldre Wortsprache K C ¥* mit [K] = FE(X,1) \ T effektiv konstruiert werden. Wegen
K =0 < T = E(X,I) ist das erste der im Satz angegebenen Entscheidungsprobleme so
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entscheidbar. Die iibrigen drei Entscheidbarkeitsaussagen lassen sich mit Hilfe mengentheo-
retischer Operationen auf das erste Problem reduzieren.

Fiir den Beweis der Nichtentscheidbarkeit gewisser Fragen wird eine Sprache iiber einem
Alphabet mit nicht quasi-transitiver Unabhéngigkeitsrelation betrachtet (vgl. [AH87]):

Lemma 3.3.5 (Unentscheidbarkeit bei Nichtquasitransitivitét)

Sei ¥ = {a, b, c} ein Alphabet mit der Unabhingigkeitsrelation I = {(a,b), (b,a), (b,c), (¢,b)}.
Sei L C ¥* eine beliebige durch einen endlichen Automaten gegebene requlire Wortsprache.
Das Problem ,[L] = E(X,1)?“ ist unentscheidbar.

Der Beweis geht letztlich auf Ibarra (vgl. [Iba78]) zuriick. Ibarra konstruiert einen endlichen
Automaten mit zwei Eingabebdndern iiber {a,c}* x {b}*, der genau dann eine Eingabe auf
dem ersten Band akzeptiert, wenn sie nicht die Konfigurationenfolge einer terminierenden
Rechnung einer beliebigen vorgegebenen Einbandturingmaschine in {a, c}* verschliisselt. Der
Zweibandautomat akzeptiert folglich genau dann alle Eingaben, wenn die Einbandturingma-
schine nicht terminiert. Von der Unentscheidbarkeit des Halteproblems fiir Turingmaschinen
148t sich somit auf die Unentscheidbarkeit des angegebenen Problems schlieflen.

Aus dem Lemma ergibt sich, dafl die Quasi-Transitivitdt nicht nur hinreichende, sondern
auch notwendige Bedingung der Entscheidbarkeitsaussagen ist (vgl. [AH87]).

Satz 3.3.6 (Aquivalente Bedingungen fiir Entscheidbarkeitsaussagen)

Sei (X, 1) ein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation und seien Ty, Ty C E(X, I) zwei beliebige
rationale Trace-Sprachen iber (X, I). Folgende Probleme sind genau dann entscheidbar, wenn
I quasi-transitiv ist:

T, = E(S,1)
T, = T
T C Tq

Eine notwendige Bedingung fiir Alphabete mit Unabhéngigkeitsrelation, auf denen Ty N7y =
() entscheidbar ist, findet sich in [AH87].

Aus Lemma 3.3.5 ergibt sich ein weiteres wichtiges Ergebnis.

Satz 3.3.7 (Erkennbarkeit unentscheidbar, [Sak92])

Sei (X,1) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation.
Fiir eine beliebige rationale Trace-Sprache T'C E(3, 1) ist entscheidbar, ob T erkennbar ist
<> [ ist quasi-transitiv
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Weiire die Erkennbarkeit einer beliebigen rationalen Trace-Sprache iiber (3, I) entscheidbar,
wenn [ nicht quasi-transitiv ist, konnte auch das in Lemma 3.3.5 formulierte Problem ent-
schieden werden. Eine rationale Sprache T' C E(X, ), die als nicht erkennbar klassifiziert
wiirde, konnte nicht E(X, I) sein, denn E(X, I) ist selber erkennbar. Wiirde der Algorithmus
T als erkennbar einstufen, so konnte nach Satz 3.3.1 das Problem 7" = E(X, I) entschieden
werden.

Satz 3.3.7 hat entscheidende Konsequenzen fiir die Arbeit mit erkennbaren bzw. rationalen
Trace-Sprachen. Aus Griinden der Anschaulichkeit der moglichen Abléufe werden erkennbare
Trace-Sprachen oft in der Form [L(r)]; mit regulirem Ausdruck r geschrieben. Es stellt
sich nun heraus, dafl diese Form der Darstellung nicht nur méchtiger ist als die Klasse der
erkennbaren Trace-Sprachen, sondern dafl es im allgemeinen Fall keinen Algorithmus gibt,
der fiir den Ausdruck r entscheiden kann, ob [L(r)]; erkennbar ist oder nicht.

Zu wiinschen wére ein Algorithmus, der zu einem reguldren Ausdruck r iiber ¥ mit der
Unabhéngigkeitsrelation I einen reguléren Ausdruck »' mit L(r") = Lin([L(r)];) berechnet,
also die in I festgehaltenen Vertauschungsmoglichkeiten in den Ausdruck r einbaut. Mit
Satz 3.3.7 steht fest, daf ein solches Berechnungsverfahren nicht bei allen Eingaben r und 1
terminiert, weil nicht entschieden werden kann, ob r’ existiert.

3.4 Teilklassen der erkennbaren Trace-Sprachen

Ein naheliegender Ansatz fiir die Definition von Teilklassen der erkennbaren Trace-Sprachen
besteht darin, spezielle Typen von EAAs zu betrachten. Nichts anderes machen Duboc
([Dub86]) und Zielonka ([Ziel87]). Duboc untersucht EAAs, deren Teilautomaten unabhéngig
voneinander arbeiten. Die Teilalphabete miissen nicht disjunkt sein. Die Teilautomaten sind
gewOhnliche endliche Automaten, die das Eingabewort unabhéngig voneinander lesen, wobei
ein Teilautomat die ihm unbekannten Zeichen ignoriert. Die Anfangs- und Endzustands-
mengen des Gesamtautomaten sind Kreuzprodukte der Anfangs- bzw. Endzustandsmengen
der Teilautomaten. Zielonkas Ansatz ist in dem Sinne allgemeiner, als er im Gegensatz zu
Duboc die Endzustandsmenge als beliebige Teilmenge der Zustiande des Gesamtautomaten
definiert.

Die Untersuchung der Sprachklassen zu diesen Automatentypen hat zum Ergebnis, dafl jede
erkennbare Trace-Sprache unter Verwendung der Operationen Vereinigung und Synchronisa-
tion sowie eines speziellen Homomorphismus aus regulédren Wortsprachen gewonnen werden
kann. Das Ergebnis nutzt Zielonka fiir eine algebraische Charakterisierung der Klasse der
erkennbaren Trace-Sprachen iiber beliebigen Alphabeten.

Fiir die Definition der aus unabhéngig arbeitenden Teilautomaten bestehenden EAAs wird
zunéchst eine Synchronisationsoperation eingefiihrt, die zwei EAAs zu einem groéfleren zu-
sammensetzt.
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Definition 3.4.1 (Synchronisation von EA As)

Seien A= (Py,...,Pn, T, D, F) mit P; = (%, S;) und A' = (P, ..
P = (2,8, zwei EAAs.
Die Synchronisation von A und A’ ist

P!

n+m>

', D' F') mit

A// — AHA/ :Df (7)1’ o 7737“ 1P7/1+17 L ,Pl I/I, rD//’f//)’

n+m?

wobei ", D" und F" folgendermaflen konstruiert werden:

i) I =p, T x T'

ii) Seia € X' =5, YUY ein Zeichen aus dem Alphabet von A".
Firae X\Y (bzw. a € ¥\ X) wird 8! =5, d, (bzw. 6! =5, d,) gesetzt.
Sei in A" die Heimat von a € Y. NY' die Menge von Indizes {iy,... ik, ..., i1} C
{1,...,n+m}, k,l € IN, wobei iy,...,ix die Indizes der Heimatteilautomaten von
a in A und igyq,...,10 die Indizes der Heimatteilautomaten von a in A’ sind. Die
Uberfiihrungsrelation fir a in A" ist

5;/(31'17 .. .,Sil) =bf 5(1(31'17 . 7S7Lk) X 5;(Sik+1’ Ce 7Sil)
iii) F' =pp F x F

Anm.: Das in i), 1) und iii) verwendete kartesische Produkt ist als assoziative Operation zu
lesen.

Satz 3.4.2 (Zusammenhang mit Synchronisation von Trace-Sprachen)

Seien A und A’ zwei EAAs mit den Trace-Systemen ((3,1),T(A)) und (X', 1'), T(A)).
Sei wie in der Definition A" = A|| A" mit X" = X gu und 1" = Iy Es gilt:

(5 17), T(A") = (5, 1), T(ADI((Z, 1), T(A))

Da die Darstellung dieses Zusammenhangs in [Dub86] von der hier gegebenen stark abweicht,
soll der Beweis skizziert werden.

Beweis:

i) 272\ I" = ¥2\ TUX\ I ergibt sich ganz einfach aus folgender Uberlegung: a,b € %"
sind in A” genau dann abhéngig, wenn es einen Teilautomaten P; = (¥;,5;) gibt
mit a,b € ¥;. Dann und nur dann gibt es auch einen Teilautomaten mit der gleichen
Eigenschaft in A oder A’. Diese Aussage ist dquivalent zu (a,b) € £2\1V(a,b) € X\ I".

ii) Zu zeigen: T(A") =T(A)||T(A")
C: Sei [w] € T(A"). Zu w = ay...a; € X" gibt es in A” eine Folge von Zu-
standsiibergingen sy == S, 51 == So, ..., Sk_1 =—> s, mit 5o € Z” und s, € F". Fiir
a; ¢ ¥ ist gem#f Definition 3.4.1 die Relation 67/ als &/, definiert, so daB nur Ubergénge
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in den aus A’ stammenden Teilautomaten von A” stattfinden. Falls a; € X N Y ist,
gibt es Uberginge sowohl in A als auch in A/, die nach Definition von D" in A" un-
abhingig voneinander ausgefiihrt werden. Somit ergeben sich in A globale Zustédnde
5,1 und & mit §_; == 3; durch Projektion der Zustiande s,_; und s; auf A. Fiir
a; € ¥\ Y ist derselbe Zusammenhang sofort ersichtlich, weil der a;-Ubergang die
aus A’ stammenden Teilautomaten nicht beriihrt. Die Projektionen der Zustédnde sg
und s, auf A ergeben nach Definition einen Anfangs- bzw. Endzustand von A, so dafl
die Folge sy, ..., sy projiziert auf A eine akzeptierende Zustandsfolge fiir w|y, darstellt,
wenn auch eventuell mit einigen leeren Zwischenschritten. Also gilt w|x € L(A) und
[w]|s,r) € T(A). Ebenso wird [w]| s,y € T(A") gezeigt.

D: Sei [w] € T(A)||T(A’). Aus der Definition der Synchronisation ergibt sich [w]|, 1) €
T(A) und [w)| s,y € T(A’). Somit gilt auch w|y, € L(A) und w|yy € L(A’). In A gibt
es eine Folge von Zustandsiibergédngen sy, ..., s; mit sp € Z und s, € F fiir w|y (ana-
log sp,...,s; in A’ fiir w|y). Aus beiden Folgen kann eine Folge in A" konstruiert
werden, die w = ay ...a, akzeptiert: a; € ¥\ ¥’ bzw. a; € ¥’ \ ¥ ist problemlos, weil
ein solches Zeichen nur in einem der beiden Automaten Zustandsiiberginge bewirkt.
Sei a; € ¥NY, 5,1 = 5; der Ubergang in A und s._;, == s der Ubergang in
A’. Der a;-Ubergang wirkt sich in A und A’ nur auf die Teilautomaten in Dom/(a;)
aus. Die Definition von D" stellt sicher, daf die Ubergéinge in Dom(a;) von s;_; nach
s; und von s._; nach s. zu einem Ubergang in A” kombiniert werden konnen. So-
mit ist (s;_1,5. ;) == (s;,s.) ein globaler Ubergang in .A”. Weil schlieBlich (sq, s})
ein Anfangs- und (s, s;) ein Endzustand von A” ist, ist die konstruierte Folge eine
akzeptierende Rechnung in A” und w € L(A"), also [w] € T'(A"). O

Satz 3.4.2 soll nun dazu benutzt werden, Dubocs Automatentyp und eine Teilklasse der
erkennbaren Trace-Sprachen zu definieren.

Definition 3.4.3 (Modularisierter EAA)

Ser A = (Pl, N ,Pn,I,D,JT) ein EAA mit ’Pl = (Zl, Sl)
A heifst modularisiert

< ,; PEsgibt FAAs Ay, ..., A, in Normalform mit den Alphabeten
(31,0),...,(X,,0) und der Eigenschaft A= Ay ... |A,

Ein EAA in Normalform mit dem Alphabet (X;,0) besteht aus nur einem Teilautomaten,
ist also ein gewOhnlicher endlicher Automat.

Definition 3.4.4 (Synchronisierte Trace-Sprache, Klasse SYN(X, 1))

Sei T C E(X,I) eine erkennbare Trace-Sprache iber dem Alphabet 3 mit der Unabhdingig-
keitsrelation I. Seien ;, i € {1,...,n}, die mazimalen Cliquen der Abhdingigkeitsrelation D.

T heif$t synchronisiert <=5, T =T, 0l - T (z,.0)

Die Klasse der erkennbaren synchronisierten Trace-Sprachen tber (3, 1) wird mit SY N (3, 1)
bezeichnet.
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Korollar 3.4.5 (Synchronisierte Sprache u. modularisierter Automat, [Dub86])
Sei T C E(X,1) eine erkennbare Trace-Sprache.

T ist synchronisiert <= Es gibt einen modularisierten EAA A mit T(A) =T.

Folgerung: Da im modularisierten Automaten mit Hilfe der Potenzautomatenkonstruktion
zu den Teilautomaten getrennt deterministische Automaten angegeben werden kénnen, gibt
es zu jeder synchronisierten Trace-Sprache T einen deterministischen modularisierten EAA

A mit T(A) =T

Die synchronisierten Trace-Sprachen sind beziiglich Mengenvereinigung nicht abgeschlossen,
wie das folgende einfache Beispiel zeigt:

Sei ¥ = {a,b} und I ={(a,b),(b,a)}.

Die Trace-Sprachen T, = {[a]} und T}, = {[b]} sind synchronisiert, denn es ist

To = {lal}ay [{lalHy = {lalHI{[e]} = {lal}-

Andererseits gilt
(To UT) |1y I(Ta U To) [y = {lal, [e]}{[e], [b]} = {le], la], [b], [ab]} # T UT,

Der Abschlufl gegen Vereinigung wird erreicht, wenn in den modularisierten EAAs globale
Anfangs- und Endzustandsmengen zugelassen werden. Zielonka nennt diesen Automatentyp
,schwach kooperierend®.

Definition 3.4.6 (Schwach kooperierender EAA)

Sei A= (Py,...,Pn,I,D,F) ein EAA.

A heifit schwach kooperierend, wenn es eine Menge {5;i € {1,...,n}} von Ubergangsrela-
tionen 6; 1 S; X X; — ©(S;) gibt, mit der sich die d,,a € X, folgendermaflen darstellen
lassen (Dom(a) = {iy,...,ix}):

/\ Oa(Siys- -+ 84) = H 5j<3j’a)

(sil ..... sik)ESilx...xS% je{’il ,,,,, lk}

Da die Synchronisation von EAAs iiber das kartesische Produkt der Anfangs- und Endzu-
standsmengen sowie der Ubergangsrelationen definiert ist (Def. 3.4.1) und modularisierte
EAAs durch Synchronisation von gewohnlichen endlichen Automaten entstehen (Def. 3.4.3),
148t sich fiir modularisierte EAAs eine analoge Charakterisierung angeben.

In Analogie zu Satz 2.6.10 fiir allgemeine EAAs kann fiir schwach kooperierende EAAs
formuliert werden (vgl. [Ziel87]):

Satz 3.4.7 (Deterministischer schwach kooperierender EAA in Normalform)

Set A ein schwach kooperierender EAA mit Alphabet X 4 und Unabhdngigkeitsrelation I 4.
Zu A gibt es einen deterministischen schwach kooperierenden FEAA A’ in Normalform mit
EA/ = EA, ].A’ = IA und T(.A/) = T(.A)
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Im Unterschied zu allgemeinen EAAs kann die Konstruktion hier direkt auf dem Automa-
ten ausgefiihrt werden. Im ersten Schritt wird der Automat in Normalform bestimmt, indem
Teilautomaten zusammengefafit werden, die auf der gleichen maximalen Clique von abhéngi-
gen Zeichen arbeiten. Anschlieend wird zu jedem Teilautomaten des EAAs in Normalform
iiber die Potenzautomatenkonstruktion ein deterministischer Automat konstruiert.

Definition 3.4.8 (Klasse SKA(X, 1))

SKA(X, 1) ist die Klasse der erkennbaren Trace-Sprachen tber (X,1), die von schwach ko-
operierenden EAAs mit Alphabet ¥ und Unabhdngigkeitsrelation I erkannt werden konnen.

Satz 3.4.9 (Abschlufleigenschaften von SKA(X, I), [Ziel87])

i) Sei (X,1) ein festes Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation. Die Klasse SKA(X,I) ist
abgeschlossen beziiglich Durchschnitt und Vereinigung von Trace-Sprachen.

ii) Seien Ty € SKA(Xq, 1) und Ty € SKA(3,, 1) zwei Trace-Sprachen.

Die Synchronisation T1||Ty ist Trace-Sprache eines schwach kooperierenden EAAs.

Aussage 1) ergibt sich, indem auf die Teilautomaten der schwach kooperierenden EAAs in
Normalform die Konstruktionsverfahren fiir Schnitt und Vereinigung von endlichen Auto-
maten getrennt angewendet werden. Aussage ii) folgt aus dem Zusammenhang zwischen
Synchronisation von EAAs und Synchronisation von Trace-Sprachen (Satz 3.4.2) sowie der
leicht einsehbaren Tatsache, dafl die Synchronisation von schwach kooperierenden EAAs
wieder einen schwach kooperierenden EAA ergibt.

Lemma 3.4.10 (Beziehung modularisierter und schwach kooperierender EAA)

i) Jeder modularisierte EAA ist schwach kooperierend.

it) Ein schwach kooperierender FAA A = (Pi,...,Pn,Z,D,F) mit T = I I,
je{l,...,n}
F= 11 F;undZ;,F; € S; lokalen Anfangs- und Endzustandsmengen ist mo-
je{1,...,n}
dularisiert.

WEeil jede einelementige Trace-Sprache synchronisiert ist, gibt es zu jedem Trace t einen
modularisierten EAA, der {t} erkennt. Endlich viele modularisierte EAAs, die durch einen
gemeinsamen Anfangszustand verbunden sind, ergeben einen schwach kooperierenden EAA.
Fiir endliche Trace-Sprachen gilt nach [Ziel87] also

Lemma 3.4.11 (Alle endlichen Trace-Sprachen in SKA(X,]))

Sei T C E(X,1) eine endliche Trace-Sprache iber (X,1).
Es gilt: T € SKA(X, I).
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Ein schwach kooperierender EAA mit einem Anfangs- und einem Endzustand ist modulari-
siert. Bei mehreren Anfangs- und Endzustdnden definiert jedes Paar aus Z x F einen eigenen
modularisierten EAA. Weil Z und F wie alle Zustandsmengen endlich sind und modularisier-
te EAAs synchronisierte Trace-Sprachen erkennen, ist jede Trace-Sprache T € SKA(X, 1)
eine Vereinigung von endlich vielen synchronisierten Trace-Sprachen iiber (X2, I'). Es gilt (vgl.
[Dub86],[Ziel87]):

Satz 3.4.12 (Darstellung von T € SKA(X, 1))

Sei (3,1) ein Alphabet mit Unabhdingigkeitsrelation, seien ¥q,..., %, C X die mazimalen
Cliquen der Abhdngigkeitsrelation und sei T € SKA(X,I).
Die Trace-Sprache T lifit sich schreiben als

k
T =Ll -1 Lin)

=1

mit reguldren Wortsprachen L;; C %% und k € IN.
(Die Synchronisation von Wortsprachen soll als Synchronisation von Trace-Sprachen iber
Alphabeten mit leerer Unabhdngigkeitsrelation verstanden werden.)

Diese Ergebnis von Duboc und Zielonka kann auf die volle Klasse der erkennbaren Trace-
Sprachen tiber (X, 7) iibertragen werden, wenn ein besonderer Homomorphismus ins Spiel
gebracht wird.

Definition 3.4.13 (I-erhaltender elementarer Homomorphismus)

Seien (X,1) und (X', 1") zwei Alphabete mit Unabhingigkeitsrelation.
Seih: E(X,I') — E(X,I) ein Homomorphismus.
h heifit elementar und I-erhaltend, wenn gilt:

i) h bildet Zeichen auf Zeichen ab und ist surjektiv: h(¥') =3

i1) h respektiert die Unabhdngigkeitsrelation:

A (a.b) €' < (h(a),h(b)) € I

a,bex’

Ein [-erhaltender elementarer Homomorphismus stellt eine enge Beziehung zwischen den
Alphabeten mit Unabhéngigkeitsrelation (¥, I) und (X', I’) her. Anschaulich entsteht (X', I'),
indem in (X, I) Zeichen vervielfiltigt werden. Zeichen in ', die h auf das gleiche Original
in Y abbildet, werden als so eng verwandt angesehen, daf} sie als abhéngig definiert werden.
Ansonsten wird die Unabhéngigkeitsrelation auf ¥’ wie in (X, ) definiert. Die maximalen
D-Cliquen in (X, 1) und (X', I’) entsprechen sich direkt.

In [Dub86] und [Ziel87] wird mit Hilfe dieses Homomorphismus der folgende Satz formuliert:
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Satz 3.4.14 (Darstellung erkennbarer Trace-Sprachen)

Sei (X,1) ein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation und seien %1, ...,%, C X seine mazi-
malen D-Cliquen. Sei T C FE(X, 1) eine erkennbare Trace-Sprache. Zu T gibt es

i) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation (X', 1")
mit den maximalen D-Cliquen ¥, ..., 3"

ii) einen I-erhaltenden elementaren Homomorphismus h : E(X',1") — E(X,1),
iii) eine Zahl k € IN und

w) eine Familie von reguldren Wortsprachen L, ; C E;*, j=1,...,n, i=1,...,k,

so dafs T' dargestellt werden kann als

T=h (O(Li,ln o IILm)>

=1

Zum Beweis des Satzes betrachtet man einen EAA Ay fiir die erkennbare Trace-Sprache T
Zu Ar wird ein neuer EAA A’ konstruiert, der die Zustandsmengen von Az iibernimmt,
aber auf einem anderen Alphabet arbeitet. Dieses neue Alphabet Y ist die Menge aller Zu-
standsiibergénge in Az. Der Kontext, in dem ein Zeichen einen Ubergang in Ay bewirkt,
wird so in das neue Alphabet hineincodiert. Umgekehrt ordnet die Abbildung A jedem a-
Ubergang im neuen Automaten das Zeichen ¢ € ¥ zu. Im Automaten A’ steht jedes Zeichen
fiir den eigenen Zustandsiibergang, so daf die Ubergangsrelation fiir jeden Automaten ge-
trennt definiert werden kann. Der konstruierte EAA A’ ist demnach schwach kooperierend.

k
Die Trace-Sprache T'(A") kann nach Satz 3.4.12 als U (L;1]| - .- || Lin) dargestellt werden.
i=1

Weil die Klasse der erkennbaren Trace-Sprachen abgeschlossen ist beziiglich der Anwendung
von I-erhaltenden elementaren Homomorphismen, kann nun eine neue Charakterisierung
dieser Sprachklasse gegeben werden:

Satz 3.4.15 (Charakterisierung der erkennbaren Trace-Sprachen, [Ziel87])

Die Klasse der erkennbaren Trace-Sprachen ist die kleinste Klasse R von Sprachen mit fol-
genden FEigenschaften:

i) Jede requlire Wortsprache gehort zu R.
ii) R ist abgeschlossen beziglich Synchronisation von Trace-Sprachen.

ii1) R ist abgeschlossen beziiglich Vereinigung von Trace-Sprachen, die iiber dem gleichen

(33, 1) definiert sind.

iv) Fir jeden I-erhaltenden elementaren Homomorphismus h : E(X'I') — E(X,1) und
fiir jede Trace-Sprache T C E (X' I') gilt:

TeR=WMT)ER
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3.5 EAAs und erkennbare Trace-Sprachen

Der Begriff der Erkennbarkeit bezieht sich wie im Anschluff an Korollar 2.4.8 (T erkenn-
bar gdw. Lin(T) regulédr) schon erkldrt wurde auf beliebige endliche Automaten. Ein Ver-
gleich von EAAs mit gewohnlichen endlichen Automaten ergibt die Entsprechung fiir I = (),
wihrend sie fiir I # () nur regulére Sprachen L C ¥* mit der Eigenschaft L = Lin([L]))
erkennen konnen.

Zielonka weist in [Ziel87] nach, daB jede reguldre Wortsprache mit dieser Eigenschaft von
einem EAA erkannt werden kann. Somit gilt fiir erkennbare Trace-Sprachen der folgende
Satz:

Satz 3.5.1 (EAA-Charakterisierung der erkennbaren Trace-Sprachen)

Sei T C E(X, 1) eine Trace-Sprache iiber dem Alphabet 3 mit der Unabhingigkeitsrelation
L

T ist erkennbar <= FEs gibt einen deterministischen EAA in Normalform
mit [, =1 und T(A) =T

Zielonka fiithrt den Beweis konstruktiv. Von den endlich vielen Klassen der syntaktischen
Kongruenz von T gelangt er durch Verfeinerung der Kongruenzklassen zu den globalen
Zustéinden des EAA. Die Ubergiinge zwischen den globalen Zusténden sind vollsténdig defi-
niert und deterministisch. Im letzten Schritt der Konstruktion werden die globalen Zusténde
in lokale Zusténde zerlegt (siche Abschnitt 4.1).

In [CMZ93] wird die Konstruktion eines deterministischen zelluldiren EAAs zu einer erkenn-
baren Trace-Sprache angegeben. Dabei wird der Begriff der asynchronen Abbildung benutzt
(vgl. [CMS8S]):

Eine Abbildung p : E(X,1) — M (M beliebig) heifit asynchron, wenn

i) fiir jedes t € E(X,I) und alle Anfangsstiicke P,(¢) und P3(t), «a,f C X, der Wert
p(Paup(t)) durch die Werte p(P,(t)) und p(Ps(t)) bestimmt ist,
(P,(t), a C X, ist das kiirzeste Anfangsstiick von ¢, das alle Vorkommen von Zeichen
aus « in t enthilt.)

ii) fiir jedes t € E(%,]) und jedes Zeichen a € ¥ der Wert p(P,)(t[a])) durch den Wert
pP(Pp(a)(t)) eindeutig bestimmt ist.
(D(a) =ps {b € ¥l(a,b) € D})

In der Konstruktion wird eine Abbildung p : E(3,1) — M zu einer erkennbaren Trace-
Sprache definiert. Die genannten Figenschaften werden nachgewiesen. Die Menge der Glo-
balzustidnde des zelluliren EAAs ergeben sich dann als p(E(X,)). Aus den Eigenschaften
der asynchronen Abbildung 148t sich die Zerlegbarkeit der globalen in lokale Zustédnde und
die Korrektheit der Konstruktion schnell ableiten.
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Korollar 3.5.2 (Existenz eines deterministischen EA As)

Sei A ein endlicher asynchroner Automat. Zu A gibt es einen deterministischen EAA A

Fiir die effektive Konstruktion eines deterministischen zu einem nichtdeterministischen EAA
kann Zielonkas Beweis herangezogen werden. Direktere Verfahren werden in [KMS94] und
[Mus94] présentiert. In [Mus94] wird fir die Determinisierung eines zelluldren EAAs eine
Verallgemeinerung der von gewohnlichen endlichen Automaten bekannten Potenzautoma-
tenkonstruktion (vgl. [Brau84]) benutzt. Es werden zwei Abbildungen definiert:

i) v: B, I) — {0,...,]3]}*** ordnet jedem Trace ¢ eine ganzzahlige 3 x Y-Matrix
zu, mit deren Hilfe aus Anfangsstiicken P,(t) und Ps(t), o, 5 C X, das Anfangsstiick
P,us(t) bestimmt werden kann. Die Matrix gibt die relative Abfolge der ,letzten®
Zeichenvorkommen in ¢ an, so da8 P,(¢) und Ps(t) in Beziehung gesetzt werden konnen.
Eine &hnliche Abbildung definiert Zielonka mit label; in [Ziel87] (vgl. Abschnitt 4.1).

ii) Die zweite Abbildung p : E(X,1) — (S¥) (S: Menge der Globalzustéinde des gege-
benen zelluldren EAAs) wird durch den nichtdeterministischen Automaten definiert.
Statt nur festzuhalten, welche Globalzustéinde mit einem Trace ¢ nichtdeterministisch
erreicht werden konnen, wird mit p fiir jede mit einem Anfangszustand beginnende
Zustandsfolge zu ¢ protokolliert, welcher Globalzustand mit Py, (¢) fiir alle a € 3 in
dieser Zustandsfolge erreicht wird.

Muscholl zeigt: Die Abbildung (v, p) ist asynchron, definiert also einen einen deterministi-
schen zellularen EAA, der zum gegebenen nichtdeterministischen Automaten dquivalent ist.

In Korollar 3.5.2 ergibt sich fiir 74 = () das aus der Theorie der gewohnlichen endlichen
Automaten bekannte Resultat. Im folgenden wird gezeigt, dafl sich andere Ergebnisse nicht
auf EAAs mit 4 # () verallgemeinern lassen.

3.6 Deterministische und sichere EA As

Fiir gewohnliche endliche Automaten kann einfach bewiesen werden, dafl ein deterministi-
scher Automat reduziert um die Zustdnde, von denen aus kein Endzustand erreichbar ist,
noch dieselbe Sprache erkennt. Es ist also moglich, Sackgassenzustédnde im unvollstédndigen
Automaten zu vermeiden bzw. im vollstdndigen Automaten in einem einzigen Zustand zu-
sammenzufassen. Weil die Zustédnde in asynchronen Automaten verteilt sind, lassen sie sich
auf diese Weise nicht reduzieren.

Beispiel: Sei ¥ = {a,b,c} und I = {(b,¢), (c,b)}.

Ein EAA fiir die erkennbare Trace-Sprache T' = {[abal, [acal} ist A = (P, P2, Z,D, F) mit
¥ = {a,b}, Xo = {a,c}, T = {(s9,s9)}, F ={(s,s3)} und S;, Sy, D wie im Petrinetz in
Abbildung 3.3 dargestellt.
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Abbildung 3.3: EAA fiir T' = {[aba], [acal}

Der Automat A ist deterministisch, aber nicht sicher. Mit [abc] wird der Zustand (s?,s3)
erreicht, von dem aus keine Fortsetzung moglich ist.

Die Konstruktion eines deterministischen EAA zur Sprache T' = {[aba], [aca]} fithrt zwangs-
ldufig zu einem unsicheren Automaten. Nach Verarbeitung von [a] ist der deterministische
Automat in einem eindeutig bestimmten Zustand, hier (s}, s3). Von diesem Zustand aus
miissen voneinander unabhingige Uberginge [b] und [c] moglich sein. Ein mit [abc] erreich-

barer Zustand 148t sich so nicht vermeiden.

Nach [Ziel89] gibt es zu jeder erkennbaren Trace-Sprache einen sicheren EAA, der, wie das
Beispiel zeigt, nicht immer deterministisch sein kann:

Satz 3.6.1 (Existenz eines sicheren EAAs zu T C E(X, 1))

Sei T C E(X,1) eine erkennbare Trace-Sprache.
Zu T gibt es einen sicheren FAA A mit [, =1 und T(A) =T.

(Zielonka beweist den Satz fiir zelluldre EAAs, fiigt aber hinzu, daf§ das Ergebnis auf EAAs
ibertragbar ist.)

Ein sicherer nichtdeterministischer Automat fiir die Trace-Sprache T = {[aba], [aca]} aus
dem obigen Beispiel ergibt sich, wenn in dem angegebenen Petrinetz die Pfeile umgedreht
werden und der Anfangszustand mit dem Endzustand vertauscht wird.

3.7 Minimale EAAs

Mit dem Problem der Eindeutigkeit eines minimalen EAAs zu einer erkennbaren Trace-
Sprache haben sich Bruschi, Pighizzini und Sabadini in [BPS88] auseinandergesetzt. Eine
tiberarbeitete und erweiterte Fassung dieses Artikels ist [BPS94]. Um EAAs in ihrer Grofle
vergleichen zu kénnen, wird dort zunéchst ein Homomorphismus zwischen EAAs definiert.
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Definition 3.7.1 (Homomorphismus zwischen EA As)

Seien A = (P1,...,Pn,Z,D,F) mit P; = (2;,S;), i € {1,...,n}

und A" = (Py,..., P, T, D', F') mit P} = (¥;,5}), i € {1,...,n}

zwei EAAs tiber demselben Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation.

FEin Homomorphismus ¢ : A — A’ ist eine Familie von Funktionen ¢; : S; — Si,i €
{1,...,n}, mit den folgenden Eigenschaften:

N Voo A s =

(s1,.,8n)ET (s],...,s0)€L" i€{1,...,n}
i) Fir alle a € ¥ mit Dom(a) = {i1,...,ix} gilt:

/\ /\ d)ij (ﬂ-ij ((5(1(81'1, R 8%))) = 7Tij (52((?11 (82'1)? s 7¢Zk<szk)))

(Sil ..... Sik)GSiIX...XSik jG{l ..... k}}
i)
A V N\ dilsi) =
s ’ i

Anm.: (21, ..., Tm) =p; ; firi e {1,...,m}

Definition 3.7.2 (Vergleich von EA As)
Seien A und A" zwei EAAs wie in Definition 3.7.1 beschrieben.
i) A ist hichstens so grofi wie A (geschrieben A’ < A)
<=5, Es gibt einen Homomorphismus ¢ : A — A’
ii) A ist minimal

<5, Fir jeden FAA A" mit A" < A gilt A < A" und in A ist jeder lokale Zustand

s; erreichbar:
/\ /\ \/ \/ SO:t>(817"'aSia"-7Sn)
i€{l,...,n} 5;€S; SPeT te E(Z,I)
Satz 3.7.3 (Eindeutige Existenz eines minimalen EAA, [BPS88])
Sei (X,1) ein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation. Es gilt:
Fiir jede erkennbare Trace-Sprache T'C E(X, 1) gibt es einen bis auf

Isomorphie eindeutigen minimalen EAA A mit I, =1 und T(A) =T
< D =%?\1 ist transitiv
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Im Beweis geben Bruschi, Pighizzini und Sabadini zwei nichtisomorphe EAAs zu einer Trace-
Sprache iiber einem Alphabet mit nichttransitiver Abhéngigkeitsrelation an, die nicht mini-
miert werden konnen.

In der Riickrichtung zeigen sie, dal EAAs zu Trace-Sprachen iiber Alphabeten mit tran-
sitiver Abhéngigkeitsrelation eine besonders einfache Struktur haben. Thre Teilautomaten
sind gewohnliche endliche Automaten, die nicht durch die Uberfithrungsrelation synchroni-
siert werden, auf denen die Endzustdnde aber noch global definiert sind. Die Teilautomaten
kénnen jeweils mit Hilfe der Nerode-Kongruenz als Minimalautomaten konstruiert werden.
Der entstehende EAA ist minimal im Sinne der Definition 3.7.2.



Kapitel 4

Die Konstruktion von EA As

In diesem Kapitel werden die aus der Literatur bekannten Konstruktionsverfahren fiir end-
liche asynchrone Automaten vorgestellt. Den Anfang macht Zielonkas Konstruktion, die im
Mittelpunkt des Beweises des Satzes 3.5.1 steht (vgl. [Ziel87]). Die Konstruktion ist fiir be-
liebige erkennbare Trace-Sprachen aufwendig und vereinfacht sich, wenn erkennbare Trace-
Sprachen tiber triangulierten Alphabeten betrachtet werden. Diese einfachere Konstruktion
wird in Abschnitt 4.2 erklart. In Abschnitt 4.3 wird Pighizzinis Verfahren behandelt, mit dem
zu einer durch einen reguléren Ausdruck gegebenen Trace-Sprache ein nichtdeterministischer
EAA konstruiert werden kann.

4.1 Zielonkas Konstruktion

Die Konstruktion eines Automaten zu einer Sprache bedeutet einen Wechsel in ihrer Re-
prasentation. Entscheidend ist folglich, auf welcher Darstellung der Sprache das Konstruk-
tionsverfahren aufsetzt. Zielonka geht in seiner Konstruktion von einer Reprisentation der
Trace-Sprache durch die Klassen ihrer syntaktischen Kongruenz aus. Eine Verfeinerung der
Kongruenzklassen ergibt die Zustédnde eines gewthnlichen endlichen Automaten fiir die zu-
grundeliegende Wortsprache. Die Verfeinerung ist so gewéhlt, dafl der endliche Automat
geméB Definition 2.6.1 (EAA) in Teilautomaten zerlegt werden kann.

Fiir die Definition der verfeinerten Aquivalenzrelation miissen eine Reihe von Begriffen ein-
gefiihrt werden. Sei in den folgenden Definitionen (3, I') ein Alphabet mit Unabhéngigkeits-
relation und seien ¥; C X, ¢ = 1,...,n, die maximalen Cliquen abhéngiger Zeichen in (%, I).

Definition 4.1.1 (lasti(t))

Seit € E(X, 1) ein Trace. lasti(t), i € {1,...,n}, ist das letzte Vorkommen eines Zeichens
aus X; in t, d. h. lasti(t) hat folgende Eigenschaften:

i) lasti(t) = (a,n) mit (a,n) € Vor(t) und a € ¥;

93
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i1) A be X = (bym) < lasti(t)
(b,m)eVor(t)

last(t) existiert nur dann, wenn im Trace t ein Zeichen aus ¥; vorkommt. In diesem Fall ist
es eindeutig bestimmt, weil alle Vorkommen von Zeichen aus ¥; aufgrund ihrer Abhéngigkeit
in ¢ total geordnet sind.

Beispiel:

Y ={a,b,c,d,e} mit I =2\ {(a,b), (b,a),(b,c),(c,b),(c,d), (d,c),(d,e), (e,d)}

Die maximalen Cliquen der Abhéngigkeitsrelation sind ¥ = {a, b}, ¥ = {b, ¢}, X3 = {¢, d},
24 = {d, 8}.

Sei t = [cbac]. Die Menge der Vorkommen ist Vor(t) = {(c,1),(b,1),(a,1),(c,2)}. Das
Hasse-Diagramm zu Ord(t) zeigt Abb. 4.1.

(a 1)

(b, 1)

e

(c1 (c.2)
Abbildung 4.1: Ord([cbac])
Die lasti(t) sind lasti(t) = (a, 1), last3(t) = last3(t) = (c,2), lastj(t) undefiniert.

Definition 4.1.2 (i-Anfangsstiick)

Seit € E(X,1) ein Trace und i € {1,...,n}.
Py(t) € Pref(t) ist das Anfangsstiick von t, das last'(t) und alle vor lasti(t) auftretenden
Vorkommen enthdlt. Es ist charakterisiert durch die Eigenschaft

Vor(Pi(t)) = {(a,n) € Vor(t)|(a,n) <, lasti(t)}.

Die Menge der Vorkommen auf der rechten Seite der Gleichung ist beziiglich <; nach unten
abgeschlossen und daher die Menge der Vorkommen eines Anfangsstiicks von t. Falls last!(t)
nicht existiert, steht auf der rechten Seite der Gleichung die leere Menge und P;(t) ist der
leere Trace.

Beispiel: Seien (3, I) und ¢ wie oben gesetzt. Dann gilt:
Pi(t) = [cba], Py(t) = Ps(t) = [cbc], Py(t) = [¢].

Definition 4.1.3 (a-Anfangsstiick P,(t))

Seit € E(X,1) ein Trace und o C {1,...,n}.
P,(t) ist das Anfangsstiick von t, das durch Vereinigung der Zeichenvorkommen der P;(t),
1 € «, entsteht:

Vor(Pa(t)) = J Vor(Pi(t))

1€
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Es gilt stets Py(t) = [¢] und Py, oy (t) = t.

Im Beispiel ist Pp 43(t) = [cba] und Pp 5(t) = t.

Definition 4.1.4 (last’(t))
Seit € E(X, 1) ein Trace und i,j € {1,...,n}.

i) lastl(t) wird definiert als last'(t) =p, lastg(PZ-(t)).
ii) LAST(t) ist die Menge aller last}(t):

LAST(t) =p; {last’(t)]i,j € {1,...,n}}

Im Beispiel:

lasty(t) = (b,1), lasti(t) = (c¢,1), lastj(t) nicht definiert
lasti(t) = (b,1), lasti(t) = (c¢,2), lasti(t) nicht definiert
lasti(t) = (b,1), last3(t) = (c,2), lasti(t) nicht definiert
lasti(t), lasty(t), lasti(t) nicht definiert

Es wird nun eine Beschriftung der Zeichenvorkommen und darauf aufbauend eine Aquiva-
lenzrelation auf den Traces definiert.

Definition 4.1.5 (Beschriftung der Zeichenvorkommen)

Seit € E(X,1) ein Trace. Die Funktion label, : Vor(t) — X x IN ordnet nach dem folgenden
Algorithmus jedem Zeichenvorkommen in t eine Beschriftung zu:

i) Dem ersten Vorkommen eines Zeichens a € ¥ in t wird die Beschriftung (a,1) gegeben:
labely(a, 1) =p; (a,1)

ii) Seien die ersten k — 1 Vorkommen des Zeichens a in t bereits beschriftet (k > 1). Sei
Poiy(t) das Anfangsstiick von t mit Vor(P(t)) = {(b,m) € Vor(t)|(b,m) <; (a,k)}.
Po () ist das kiirzeste Anfangsstiick von t, das (a, k) enthdlt. Sei

Glag) =p; LAST (P (t)) N{(a,1),...,(a,k = 1)}

und set m € IN die kleinste natirliche Zahl mit

N\ labely(a,l) # (a,m).

(a,)€G (4,k)

Setze labely(a, k) =p; (a,m).
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Schritt ii) bedeutet anschaulich folgendes: Die Zeichenvorkommen werden in der Reihenfolge
der Halbordnung Ord(t) beschriftet, also etwa indem ein Représentant von ¢ durchlaufen
wird. Zu jedem Vorkommen (a,k) von a wird die Menge LAST (P )(t)) bestimmt, das
sind Vorkommen last}(Pa ) (t)), die in ¢ vor (a, k) liegen und bereits beschriftet sind. Es
interessieren nur die Beschriftungen der Vorkommen des Zeichens a in dieser Menge. Die
Beschriftung des Vorkommens (a, k) wird so gewéhlt, dafl sie sich von den Beschriftungen
der anderen a-Vorkommen in LAST (P, (1)) unterscheidet. Um mit einer endlichen Menge
von Beschriftungen auszukommen (und um verschieden lange Traces spéter in einer Aquiva-
lenzklasse zusammenfassen zu kénnen), wird (a, k) mit dem kleinsten Index beschriftet, der
fiir a-Vorkommen gerade frei ist.

Beispiel: Sei ¥ = {a,b,c,d} mit ) = {a,b}, Xy = {b,c}, B3 = {c,d}. Sei t = [(abed)?ab)].
Die Beschriftungen der Zeichenvorkommen sind in Abb. 4.2 wie die Vorkommen selber an-
geordnet.

(a 1) (a2 (a 1) (a2
NN NN
(b, 1) (b, 2) (b, 1) (b, 2)
NN SN S
(c, D (c, 2 (c, 1)
NN N
(d, 1) (d, 2) (d, 1)

Abbildung 4.2: Beschriftungen der Vorkommen in [(abcd)3ab]

Zum Vorkommen (b, 3) wird das Anfangsstiick P 3)(t) = [abcdabcab] gebildet.

In LAST(Py 3 (t)) gibt es nur zwei Vorkommen von b: (b, 3) selber ist lasti(Py3)(t)), und
(b,2) ist last}(Pp3)(t)). Das Vorkommen (b,2) hat bereits die Beschriftung (b, 2). Fiir (b, 3)
ist die Beschriftung (b, 1) frei, weil das erste b-Vorkommen nicht zu LAST (P 3)(t)) gehort.

Im folgenden Lemma werden die Eigenschaften der Beschriftungsfunktion zusammengefafit
(vel. [Ziel87]):

Lemma 4.1.6 (Eigenschaften von label;)

i) (a,k) e Vor(t)= V labeli(a, k) = (a,m)
(Die endliche Menge ¥ x {1,...,n} reicht fiir die Beschriftungen aus.)

i) t' € Pref(t) = labely = labely|yoru
(Die Beschriftung eines Vorkommens ist unabhingig von im Trace t spiter kommenden
Vorkommen.)

iii) labely ist auf LAST(t) injektiv.
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Mit label, wird eine Aquivalenzrelation auf Traces definiert.

Definition 4.1.7 (Relation ~p)
Seien t,r € E(X, 1) zwei Traces iber (3,1). Es gilt t ~g r genau dann, wenn die folgenden
Bedingungen erfillt sind:

i) Fir allei,j € {1,...,n} gilt:

last}(t) ist definiert <= last(r) ist definiert
i)
A last}(t) = last} (t) = last(r) = last;(r)
ijkJ€{1,...n}

Sei C: LAST(t) — LAST(r) die Abbildung mit C(last’(t)) = last(r) fir alle i,j €

{1,...,n}.
i) Die Abbildung C bildet die Halbordnung <; |pasrw) isomorph auf die Halbordnung

<r |Lasr(r) ab.

i) C respektiert die Beschriftung der Vorkommen, also

labely(last(t)) = label,(last(r)) fir alle i,j € {1,... ,n}.

Die Bedingungen i) und ii) stellen sicher, daf der kanonische Isomorphismus C' wohldefiniert
ist. Die Relation ~p ist offensichtlich eine Aquivalenzrelation und unabhéngig von einer
gegebenen Trace-Sprache T'. ~ hat endlich viele Aquivalenzklassen.

Definition 4.1.8 (Schlufstiick S,(t))

Sei (3, 1) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation und seien 3, ..., %, C 3 die maximalen
Cliquen der Abhdingigkeitsrelation von (X,1). Seia C {1,...,n} und sei@ =p, {1,...,n}\.
Seit € E(X,1) ein Trace.

Es wird definiert:

Sa(t) ist der Trace, der das Anfangsstiick Pz(t) zu t erginzt:

Ps(t)Sa(t) =t

Definition 4.1.9 (Relation ~r)

Sei (3,1) ein Alphabet mit Unabhdingigkeitsrelation und T C FE(X,1) eine Trace-Sprache
iber (X,1).

Die Relation ~¢ auf E(X, 1) wird definiert als

tpt <=5 N\ Salt) ~r Sa(t)
aC{l,..,n}
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~r ist eine Verfeinerung der syntaktischen Kongruenz zu 7', denn fir a = {1,...,n} ist
Sa(t) = t und somit t ~r t' = t ~p t'. Die Aquivalenzrelation ~p zerlegt E(X, 1) genau
dann in endlich viele Aquivalenzklassen, wenn T erkennbar ist.

Definition 4.1.10 (Relation =)

Sei (X,1) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation und T C FE(X,I) eine Trace-Sprache
iber (3,1).

i) Die Relation ~ auf E(X,1) entsteht durch Schnitt der Aquivalenzrelationen ~p und
~7.

tet <= tept Nt

i) (t) ist die Aquivalenzklasse der Relation =~ zum Trace t € E(X,1).

Wie ~ definiert ~ genau dann endlich viele Aquivalenzklassen, wenn 7" erkennbar ist. ~ ist
eine Verfeinerung von ~; und somit auch eine Verfeinerung der syntaktischen Kongruenz von
T'. Die Klassen der Relation von i-Anfangsstiicken definieren die Zusténde des Teilautomaten
P; eines EAAs, der T erkennt. Fiir den Beweis der Korrektheit der Konstruktion formuliert
Zielonka die folgenden beiden Satze (vgl. [Ziel87]).

Satz 4.1.11 (Vertriglichkeit von ~ mit P,-Anfangsstiickkonzept)

Sei (X,1) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation und seien t,t' € FE(X, 1) zwei Traces.
Seien a,  C {1,...,n} Mengen von Indizes von mazimalen Cliquen der Abhdngigkeitsrela-
tion von (X,1).
Es qilt:

Pa<t) ~ Pa<t,) VAN Pg(t) ~ Pg(t,) = Pauﬂ(t) ~ Paug(t,)

Satz 4.1.12 (Vertriglichkeit von ~ mit Verkettung)

Sei (3,1) ein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation, seien Xy, ..., %, C X die mazimalen
Cliquen der Abhdngigkeitsrelation von (X,1), sei a € 3 ein Zeichen und seien t,r € E(X, 1)
zwer Traces.
Es gilt:

N P(r)=PB(t)= ) Brla]) = Pt[a])

t€Dom(a) t€Dom(a)

Fir i € {1,...,n} trifft die Behauptung von Satz 4.1.12 ebenfalls zu, weil fiir ¢ ¢ Dom(a)
die i-Anfangsstiicke P;(t) und P;(t[a]) gleich sind.

Die Sétze 4.1.11 und 4.1.12 besagen in etwa: Wenn die Abbildung p die Menge E (X, I) auf
die Aquivalenzklassen der Relation & abbildet, dann ist p asynchron (vgl. Anmerkung unter
Satz 3.5.1).
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Definition 4.1.13 (Konstruktion des EAA zu T C E(3,1))

Sei (X, 1) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation und seien 3, . .., %, C 3 die mazimalen
Cliquen der Abhdngigkeitsrelation. Sei T C E(3, 1) eine erkennbare Trace-Sprache.
Der EAA zu T wird definiert als A = (Py,...,Pn,Z,D,F) mit

Z) P =ps (217 Sz); wobei S; =py {<Pz(t)>|t c E(Z,])}
i) T =p; {(s9,...,80)} mit s? =5, ([e]) firi=1,...,n

8a((Pr () (P (®)) =0 {((Pu(tlal)), ..., (P (ta]) |
wobei t € E(X, 1) ein Trace und Dom(a) = {iy, ..., i} ist.

w) F=p; {({P1(t)), ..., (Pu(t))[t € T}

Die Definition der Ubergéinge in iii) ist nach Satz 4.1.12 unabhingig vom gewihlten ¢ €
E(3, 1) und somit korrekt. Der so konstruierte EAA ist deterministisch und vollsténdig, d.
h. alle Ubergénge sind definiert.

Satz 4.1.14 (EAA zu T C E(X,1))
Fiir den in Definition 4.1.13 konstruierten EAA gilt T(A) =T.

Beweisskizze: Fiir einen Trace ¢ € E(X, I) a8t sich durch Induktion iiber seine Lénge leicht
zeigen, dafl A mit ¢ den Ubergang

(D) -+ (el == ((PL(D)), - -, (Pal()))

ausfithrt. Aus der Definition der Mengen Z und F ergibt sich somit t € T =t € T(A).
Sei umgekehrt t € T'(A). t iiberfiihrt A in einen Endzustand aus F, also gibt es einen Trace
t' e T mit (P(t)) = (P(t)) fir alle i € {1,...,n}. Es gilt P;(t) =~ P;i(t') und folglich nach

..........

~r und somit auch syntaktisch kongruent beziiglich 7. Mit ¢’ € T ist demnach ¢t € T a

Die Konstruktion kann effektiv ausgefiihrt werden, wenn ein Entscheidungsverfahren fiir
die syntaktische Kongruenz zu T vorgegeben ist. Mit Hilfe dieses Entscheidungsverfahrens
kann entschieden werden, ob zwei Traces ~-dquivalent sind. Es kann ein Graph konstruiert
werden, der die Uberginge zwischen den globalen Zustinden des EAAs zeigt, denn zwei
Traces t,r € E(X,I) fithren genau dann in denselben globalen Zustand, wenn fiir alle i €
{1,...,n} (P(t)) = (Py(r)) gilt. Die Ubergéinge zwischen den globalen Zustéinden sind nach
den Sétzen 4.1.11 und 4.1.12 unabhéngig vom betrachteten Trace t. Die Darstellung der
globalen Zusténden als n-Tupel von ~-Aquivalenzklassen fithrt schlieflich zur Definition der
Teilautomaten und der Relationen d,,.
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Abbildung 4.3: Schema des Konstruktionsverfahrens

Einen Uberblick iiber das Konstruktionsverfahren gibt Abb. 4.3.

Beispiel 1:

Gesucht ist ein EAA fiir die Trace-Sprache T' = [(abc)*] iiber dem Alphabet (X,7) mit
Y ={a,b,c} und I = {(b,c), (¢,b)}. Die maximalen Cliquen der Abhéngigkeitsrelation sind
¥ ={a,b} und Xy = {a, c}.

Die Berechnung der Klassen zu den Aquivalenzrelationen ergibt:

Relation | Anzahl der Klassen
g 8
~r 20
X 28
~ 34

In Abb. 4.4 ist ein Ausschnitt des Ubergangsgraphen des EAAs dargestellt. Fiir jeden glo-
balen Zustand ist das Paar ((Py(t)), (P(t))) durch den lexikalisch kleinsten kiirzesten Re-
prasentanten der ~-Klasse angegeben.

Der gesuchte EAA, reduziert auf die Globalzustéinde, von denen aus ein Endzustand (in
Abb. 4.4 gy und ¢4) erreicht werden kann, hat fiinf Zusténde (g bis g4). Werden die globalen
Zustande verteilt dargestellt, ergibt sich der EAA in Abb. 4.5.

Beispiel 2:
Uber dem Alphabet aus Beispiel 1 wird die Trace-Sprache T' = [abcUaabbcUaabcc] zusammen
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. (el [aa])\

([ab], [acc]) Cq4 ([ab], [ac ([abb], [ac]) b
q2 ([a] [ac]) a Q3 ([ab] (@) \C
\ \
([al, [aCC]) b ([abb], [a])
ap: ([a, [a]) b

fa

Ao (], [e])

\ a3 7‘ % \ >

([bab] [bac])—a>([ba] [ba])<i (1b, [e]) [s] [C])—>([ca] [ca])—a>
C

[bal [baC]) [bb] [e]) ([b] [c]) ([s] [cc])
[bb] [c]) [bcal [beal) Q

Abbildung 4.4: Ubergangsgraph (unvollstéindig)

mit den Traces t; = [abc] und t, = [aabbce] betrachtet. Es gelten die Aquivalenzen
Pl(tl) = [ab} ~T [aabb] = Pl(tQ)

Pi(ty) =g Pi(ts2)
Py(ty) = [ac] ~7 [aacc] = Py(ts)
Py(t1) =g Pa(ts)

Ein EAA nur mit ~g und ~¢ statt &7 konstruiert wiirde also mit ¢; und ¢, dieselben lokalen
Zustéande in den Teilautomaten fiir >; und 5 erreichen. ¢; und 5 sind jedoch nicht syntak-
tisch kongruent beziiglich T, denn ¢; € T und t5 ¢ T. Die korrekte Unterscheidung zwischen
den lokalen Zustédnden iibernimmt die Relation 1. Beispielsweise gilt nicht Py (t1) ~1 Pi(t2),
weil Spiy(Pi(t1)) = [b] und Sy (Pi(t2)) = [bb] nicht syntaktisch kongruent beziiglich 7" sind.

Beispiel 3:

Sei T' = [(abe(dUe))*] C E(3, 1) mit ¥ = {a,b,c,d} und I = {(a,c), (b,d), (c,a),(d,b)}.
Die maximalen Cliquen sind ¥, = {a,b}, X9 = {b,c}, 33 = {c,d} und ¥4 = {a, d}.

Nach Abarbeitung von [(abc)?] ist Py im Zustand (Py([(abc)®])) = ([abcaba]) und Ps im
Zustand (P3([(abc)?])) = ([(abc)?]). Beide Teilautomaten kénnen von diesen Zustinden aus
gemeinsam mit einem d-Ubergang in einen globalen Endzustand gelangen und so [(abc)?d]
akzeptieren.

Nach Abarbeitung von [(abc)?a] muB wegen [(abc)*ad] ¢ Pref(T) ein d-Ubergang in einen
globalen Zustand fiithren, von dem aus kein Endzustand erreichbar ist. Die Kontrolle {iber die
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Abbildung 4.5: EAA zu T = [(abc)*]

d-Uberginge liegt nur bei den Teilautomaten P und Py. Py ist im Zustand (Ps([(abc)?a))) =
([(abc)?]) und P, im Zustand (Py([(abc)a])) = ([(abe)?abal). Von diesem Zustandspaar muf
ein anderer d-Ubergang ausgehen, folglich ist ([abcaba)) # ([(abc)?aba)). Die Unterscheidung
dieser beiden Zustdnde wird durch die Relation ~p geleistet. Es gilt

[abcaba) ~7 [(abc)*abal
aber nicht
[abcaba) ~ g [(abc)*abal),

weil sich die beiden Traces in der Beschriftung (Def. 4.1.5) ihrer letzten Zeichenvorkommen
unterscheiden.

4.2 EAA-Konstruktion fiir Trace-Sprachen iiber trian-
gulierten Alphabeten

Die Beispiele haben gezeigt, dafl im allgemeinen Fall eine korrekte Konstruktion nach Zie-
lonkas Ansatz weder ohne die Aquivalenzrelation ~; noch ohne die von der gegeben Trace-
Sprache T unabhiingige Aquivalenzrelation ~ auskommt. In diesem Abschnitt soll die Frage
untersucht werden, in welchem Fall allein die Relation ~¢ als Grundlage der Konstruktion
ausreicht.

Zwei Traces t und r stehen in der Relation ~¢, wenn ihre Schlufistiicke S, (¢) und S, (r) fiir
jedes a C {1,...,n} syntaktisch kongruent sind. Intuitiv 148t sich jeder Trace als Verkettung
eines Anfangsstiicks und mehrerer Schlufstiicke von Anfangsstiicken schreiben:

t = Pi(t)S,..np (P2(1) S,y (P5(1)) - . . Sy (Pu(?))
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~
~

/ﬁ St PH(0)

Abbildung 4.6: Zerlegung eines Traces

Die Idee wird durch Abbildung 4.6 veranschaulicht.

Sind alle i- Anfangsstiicke zweier Traces t und r ~p-dquivalent, so sind die einander entspre-
chenden SchluBlstiicke der -Anfangsstiicke und somit ¢ und r selber syntaktisch kongruent.
Das folgende Beispiel gibt einen Hinweis darauf, unter welchen Bedingungen sich aus diesen
Uberlegungen ein korrektes Konstruktionsverfahren fiir EAAs auf der Basis der Relation ~r
ableiten 1483t.

Beispiel: Sei ¥ = {a,b,c,d} mit ¥y = {a, b}, X3 = {¢,d} und X3 = {b, c}.
Fiir ¢t = [(abed)?aba) gilt

t # |abcdabcabal[ded)[e] = Py(t)S2,33(Pa(t))Sisy (Ps(1))

Fiir die Ungleichheit ist die Reihenfolge der drei maximalen D-Cliquen entscheidend. Die
beiden abhingigen Zeichen b und c sind bereits in ¥, U3y enthalten, treten jedoch erst in X3
gemeinsam auf. Diese Konstellation wird vermieden, wenn 31 = {a, b}, 3y = {b,c} und X3 =
{c,d} gesetzt wird. In diesem Fall gilt stets die Zerlegung t = P;(t) S5 (Pa(t))S(sy(P5(t))
(was zu zeigen sein wird).

Die maximalen D-Cliquen kénnen dann und nur dann in eine die Zerlegung garantierende
Reihenfolge gebracht werden, wenn jeder minimale Kreis in (X, D) ganz in einer maxima-
len D-Clique liegt, also nicht mehr als drei Elemente enthélt. Genau dann ist der Graph
von (X, D) trianguliert. Fiir EAAs zu erkennbaren Trace-Sprachen iiber Alphabeten mit
Unabhéngigkeitsrelation, deren Graph von (X, D) trianguliert ist, kann also ein einfacheres
Konstruktionsverfahren angegeben werden, das zudem einen kleineren EAA konstruiert.

Das hier dargestellte Verfahren findet sich im wesentlichen ebenfalls in [DM95]. Dort wird die
Automatenkonstruktion fiir erkennbare Trace-Sprachen iiber zyklenfreien Alphabeten (vgl.
[Mét87]) auf triangulierte Alphabete verallgemeinert. Es werden zelluldre EAAs konstruiert.

Von Diekert und Muscholl stammt der Hinweis auf die Charakterisierung der triangulierten
Graphen in [Gol80], die hier sonst explizit bewiesen werden miifite.
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Definition 4.2.1 (Triangulierter Graph, [Gol80])

Sei G = (V, E) ein Graph.

G heifit trianguliert <= p;

Jeder Kreis in G bestehend aus mindestens vier Knoten enthdlt eine Sehne

(d. h. wenn ay,...,a, € V,n >3, und {a;,a;11} € E firi=1,...,n—1 sowie {a1,a,} € E,
dann gibt es {a;,a;} € Emit 1 < |i—jl <n—1).

Definition 4.2.2 (Perfekte Ordnung, [Gol80])

Sei G = (V, E) ein Graph mit V- = {vy,...,v,}. Fir einen Knoten v € V ist N(v) = {v' €
VI{v,v'} € E} die Menge seiner Nachbarknoten.

Die Folge (vy, ..., v,) ist eine perfekte Ordnung der Knoten, wenn fir alle i € {1,...,n} der
Knoten v; mit der Menge N(v;) N {vi, ..., v} eine Clique bildet, d. h. E|(n(w)n{vs,....on})U{vi}
vollstiandig ist.

Die perfekte Ordnung ergibt ein Knoteneliminierungsschema, bei dem der aus dem Restgra-
phen herauszunehmende Knoten mit seinen Nachbarknoten eine Clique bildet.

Satz 4.2.3 (Charakterisierung von triangulierten Graphen, [FG65])

i) Ein Graph G ist trianguliert <= FEs gibt eine perfekte Ordnung seiner Knoten.

ii) Die perfekte Ordnung kann mit jedem Knoten von G starten, der mit seinen Nachbar-
knoten zusammen eine Clique bildet.

Der folgende Satz stellt einen Zusammenhang her zwischen der in der Literatur behandelten
Charakterisierung der triangulierten Graphen und der erwéhnten Reihenfolge der maximalen
D-Cliquen in (X, ). Es mufl zuvor geklért werden, wann ein (X, I) trianguliert zu nennen
ist.

Definition 4.2.4 (Trianguliertes Alphabet (X, 1))

Ein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation (X, 1) heifit trianguliert <=, Der Graph von
(X,22\ (I Uid)) ist trianguliert.

Satz 4.2.5 (Ordnung der max. Cliquen in triangulierten Alphabeten)

Sei (X, 1) ein trianguliertes Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation.
Die mazimalen D-Cliqguen von (X, 1) kénnen geordnet werden als ¥, ...,%,, so daf§ gilt:

A N {edbnE\UZ) #0V Ve b} C

ke{l,..,n} a,beXy i<k i<k
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Beweis:

Wenn (X, I) trianguliert ist, gibt es nach Satz 4.2.3 eine perfekte Ordnung (ay, . . ., a,,) seiner
Zeichen. Wenn das Zeichen a; zu zwei maximalen D-Cliquen von (X, I) gehoren wiirde, miiite
es zwel Zeichen b,c € ¥ mit (a,b) € D, (a,c) € D und (b,c) ¢ D geben. Dies widerspricht
jedoch der Eigenschaft von a, nach der der Knoten a; zusammen mit seinen Nachbarknoten
im Graphen (3, D \ id) eine Clique bildet. Somit wird durch a; eine maximale Clique %,
eindeutig bestimmt.

Nach der Eliminierung von a; ist der Restgraph trianguliert, weil es fiir ihn eine perfekte
Ordnung der Knoten gibt. Die Knoten in ¥,, \ U ¥ bilden zusammen mit ihren Nachbar-

k<n
knoten Cliquen, so dafl nach Satz 4.2.3 eine perfekte Ordnung des Restgraphen mit jedem
dieser Knoten starten kann. Folglich kann fiir (3, I) eine perfekte Ordnung angegeben wer-

den, deren Eliminationsschema zunéchst die Knoten aus ¥, \ U X 16scht. Es kann dann
k<n
auf die gleiche Weise eine maximale Clique X, _; bestimmt werden, um die Knoten aus

Y1\ U Xk zu eliminieren. Durch fortgesetzte Anwendung dieses Verfahrens bekommen
k<n—1
wir so eine Folge ¥, ..., der maximalen Cliquen.

Sei nun a, b € ¥i. Wenn es einen Index | < k mit {a, b} C ¥, gibt, ist die im Satz behauptete
Eigenschaft bereits gezeigt. Sei 0. B. d. A. also k der minimale Index mit a,b € ¥;. a und b
sind in dem Restgraphen enthalten, der die Knotenmenge >, U ... U ¥, umfafit. Nach dem
Verfahren werden nur solche Knoten eliminiert, die bezogen auf den Restgraphen nur in einer
maximalen Clique liegen. Wenn o. B. d. A. a vor b eliminiert wird und ¥; mit [ < k die in
Yn, ..., 2 letzte maximale Clique mit a € ¥; ist, so ist daher wegen (a,b) € D auch b € ¥;.
Dann haben wir aber [ = k und a € 3 \ zUk: 3. O
<

Fiir den Beweis des Satzes iiber die Zerlegbarkeit von Traces iiber triangulierten Alphabeten
mit Unabhéngigkeitsrelation wird folgendes Lemma benotigt:

Lemma 4.2.6 (S(P(t))-Lemma)

Sei (3,1) ein trianguliertes Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation und seien 3, ..., %, C
Y} die maximalen D-Cliquen in der durch die perfekte Ordnung nach Satz 4.2.5 gegebenen
Reihenfolge.

Fiir jeden Trace t € E(X,1) gilt:

Beweis:

Die Halbordnung der Zeichenvorkommen wird in den Traces auf beiden Seiten der Glei-
chung durch <; bestimmt. Es mufl daher nur bewiesen werden, dafl beide Traces dieselben
Zeichenvorkommen enthalten. Zu zeigen ist demnach

Vor(Spe,...1(Pr,..iy (1)) = Vor(Sp,....1 (Pe(t))),

wobel
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{r e Vor(t)] V = <last(t) N A AN x<iyhy <, lastg(t) = Dom(y) C
je{l,....k} Jje{1,....k} yeVor(t)
{k,...,n}}

{x eVor(t)|lz <slasti(t) N N = <;yAy <;lastf(t) = Dom(y) C{k,...,n}}.
yeVor(t)

..........

alle y € Vor(t) mit x <; y und y <, last? (t) gilt Dom(y) C {k,...,n}. Insbesondere ist also
last?(t) € Y, folglich ist = <, lastg(t) < last¥(t), und fiir alle y € Vor(t) mit x <; y und

.....

...............

last?(t) mit j < k und z <, lastg(t) geben. Sei (ay,n1),...,(am,ny) die kiirzeste Folge
von Zeichenvorkommen mit x = (a1,n1) <; ... <¢ (QpyNpp) = lastg(t) und (a;,aj41) € D.
Sei (ag,ny) das letzte Vorkommen in dieser Folge mit Dom(a,) C {k,...,n} und (a4, ny) <,
lastf(t). Sei (a;,n;) das letzte Vorkommen in dieser Folge mit Dom(a;) C {k,...,n}. Es gilt
r <y (ag,ng) <t (ai,ni) <t last?(t) und (ag, n,) <; lastf(t) (siche Abbildung 4.7).

DomKKk,...n} — — \
/(ag+1, Ngr) — ... —8> (g, M) (G4, Nie) —> ...~ last(t)
X —p» ...—>(ag,ng) _____

(bg+11 mg+1) —> (bg+2, r‘g+2) — ... lasi k() |

—
Abbildung 4.7: Abfolge der Zeichenvorkommen in ¢
(@iy1,n541) ist das erste Vorkommen in (z, (a1,m1), ..., (Gm, Nm), last;: (t)) mit Dom(a;y1) £
{k,...,n}. Also tritt a;;; im Eliminationsschema der maximalen Cliquen erst nach den

Zeichen aus X\ U X, auf. Weil a; spatestens mit diesen Zeichen geloscht wird, wird a;41 echt
1<k

nach a; eliminiert. a;_; und a;,; sind unabhéngig, weil die kiirzeste Folge von Vorkommen
gewahlt wurde. Wiirde a;_; nicht vor a; eliminiert, miiite es bei Elimination von a; mit
a; und a;y; in derselben maximalen Clique und somit mit a;;; abhéngig sein. Daher wird
a;—1 vor a; eliminiert. Die fortgesetzte Anwendung dieser Argumentation ergibt: a, wird
spatestens mit a;, also vor a;,; eliminiert.

(ag,ny) = lastf(t) ergibt einen Widerspruch, denn a, € ¥ wiirde erst mit den Zeichen aus

2\ U X eliminiert werden, a, miifite also mit a; oder spéter eliminiert werden und alle drei
1<k
Zeichen ag4, a; sowie a; 1 wéren in der maximalen Clique, mit der auch a; geloscht wird. Weil
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ag und a4 so abhingig wiren, a;41 aber nach a4 eliminiert wird, miifite ;41 in 3 liegen,

wenn a, mit Zeichen aus Zk\zuk ¥ geloscht wird. Dann aber wére (ag, ngy) <¢ (@41, niv1) <¢
<

lasti(t). Folglich ist (ag4, ny) <; lasti(t). Sei (ag,ng) <i (bgi1, Mgi1) <t (bgrasMgra) <p ... <
lasti(t) die kiirzeste Folge von aufeinanderfolgenden abhingigen Zeichenvorkommen. b,
wird vor a, eliminiert, denn wenn a, spatestens mit a4, und by, geloscht wird, miissen alle
drei in einer maximalen D-Clique und somit abhéngig sein. Weil wieder die kiirzeste Folge
von Zeichenvorkommen gewihlt wurde, sind 0442 und a, unabhingig. Mit der bekannten
Argumentation ergibt sich abermals, dal by o vor b,y eliminiert wird und dafl das Zeichen
zum Vorkommen last;(t) spitestens mit (byy1,m,11), also vor (a,,n,) eliminiert wird.

,,,,,

maximalen Cliquen ¥; mit [ > k auf und wird daher erst mit den Zeichen aus 3; \ U %
1<k

aus dem triangulierten Graphen geloscht. Weil es wie gerade gesehen vor (a4, n,) eliminiert

wird, (a4, n,) aber spétestens mit (a;, n;) und dieses (a;, n;) spatestens mit den Zeichen aus

Y \ U Xy, ergibt sich hier ein Widerspruch, der nicht weiter aufgelost werden kann. a
1<k

Mit diesem technischen Ergebnis 148t sich leicht der Satz iiber die Zerlegung der Traces
beweisen:

Satz 4.2.7 (Zerlegung eines Traces iiber trianguliertem (X, 1))

Sei (X, 1) ein trianguliertes Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation und t € E(3,1) ein Trace.
Seien 3, ...,5, C X die marimalen D-Cliquen von (X, 1) in der durch Satz 4.2.5 gegebenen
Reihenfolge. Es gilt:

t = Pi(t)Sq2,..n) (P2(t))Sts,..ny (P3(t)) - .. Spny (Pr(t))

Beweis:

..........

-----

Zu zeigen.

Nach der Definition der Schluflstiicke ist fiir alle ¢’ € E(X,1) t' = Pqu, i (t') S+, (1)
Also gilt insbesondere
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Fir Py (Pp,. k+13(t) = Pa,. k() muB die Triangularitdt von (X, 1) nicht ausgenutzt

Es gilt Vor(Pu, x113(t) = {& € Vor(t)]  V  x <; lasti(t)}. Folglich ist lastj(t) €

Vor(Py(t)) = {x € Vor(t)|x <; lasti(t)}

-----

Also haben wir

,,,,,,,,,,,,,,, k+13(t)) wurde bereits in Lemma
4.2.6 bewiesen. a

Lemma 4.2.8 (Korrektheit eines a-Ubergangs im zu konstruierenden EAA)

Sei (X, 1) ein trianguliertes Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation und seien ¥y, ..., 3%, C X
die mazimalen D-Cliqguen von (3,1) in der durch Satz 4.2.5 gegebenen Reihenfolge. Sei
T C E(3,1) eine Trace-Sprache iber (3,1). Fir zwei Tracest,r € E(X,I) und jedes Zeichen
a € gilt:

i€Dom(a) i€Dom(a)
Beweis:
Sei Dom(a) = a = {iy,...,ix} mit i3 < ... <. Firi € {is,...,ix} gehort das letzte Vor-

kommen von «a in t[a] auch zu P;(t[a]), und alle Zeichenvorkommen in P;(t[a]) liegen beziiglich
<p,tla)) vor diesem a-Vorkommen. Weil Dom(a) € {i,...,n} ist, gilt Sy .3 (Pi(t[a])) =

77777

-----

werden.

Fir i € a ist Pi(t[a]) = P.(t)[a]. Wegen o = Dom(a) C {iy,...,n} ist

1,...,k, ist, so dafl die Pramisse der behaupteten Implikation ausgenutzt werden kann.

Durch Einschrénkung des Graphen zu (3, D) auf die maximalen Cliquen X; mit j € Dom(a)
bekommen wir wieder einen triangulierten Graphen, weil in diesem Teilgraphen jeder Knoten
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mit a benachbart ist. Die maximalen Cliquen X; lassen sich daher nach Satz 4.2.5 ordnen.
Die Folge (¥, ..., %;,) als Teilfolge von (3, ...,%,) ist eine solche Ordnung, die sich durch
Einschrankung des Eliminationsschemas fiir das volle Alphabet (vgl. Beweis zu Satz 4.2.5)
auf die Zeichen in den ¥; mit j € Dom(a) ergibt. Wegen P,(t) = Pp,...q,3(t) und P (t) =

Pi,(P,(t)) fir j = 1,...,k folgt mit Satz 4.2.7:
Pu(t) = Py () Sy (P (t)) - - - Sy (B (1)
(Komplement {z} hier beziiglich {1,...,n}.) Durch einen Widerspruchsbeweis wird
S{z ..... i }(Pij+1(t)) = S{ij+1 ----- n}(Rj+l(t))

-----

fir y=1,...,k — 1 gezeigt.

Es miissen nur die Mengen der Zeichenvorkommen auf Gleichheit gepriift werden.
Vor(Sgr—7 }(Bj+1<t>>) D Vor(Stij,,,..ny(Pij,. (1)) ergibt sich aus {71, ..., 45} D {ijq1,...,n}.
Sei x € Vor(Sg—5 ij}(Pin( ))). Es gilt 2 <, last”“( ), und fiir jedes Vorkommen (b, m) mit
x <y (bym) <, lastij“( t) haben wir Dom(b) C {iy,...,i;}.

Annahme: z ¢ VOT(S{ZJ+1 77777 n} (P, (1))). Folglich glbt es ein Vorkommen (b, m) mit z <;
(b,m) <, lastz,i( ) und Dom(b) Z {ijt+1,...,n}. Es gibt also eine maximale D-Clique %,
mit b € ¥; und | < i;47 und I ¢ {41,...,4;}. Sei [ 0. B. d. A. der kleinste Index mit dieser

Eigenschaft. Im Eliminationsschema wird ¢ mit den Zeichen aus ¥;, \ U %, geloscht. Wenn
p<ii

(a,b) € D ist, miiBte nach den Regeln des Eliminationsschemas b € 3;, oder a € ¥ sein, da

bmit ¥, \ U X, eliminiert wird. Beides ist ausgeschlossen, weil ¢, der kleinste Index p mit
p<l

a,b € ¥, ist. Folglich gilt (a,b) € I.

Sei (b,m) = (bg,mo) <; (b1,m1) <4 ... <y last?i() die kiirzeste Folge von aufeinan-
derfolgenden abhéngigen Zeichenvorkommen. Zeichen b, in dieser Folge, die nach den Zei-

chen aus ¥; , \ U X, aus dem Graphen eliminiert Werden sind mit der gleichen Be-
p<7']+1
griindung wie fiir b mit @ unabhéngig. Sei (b,, m,) das erste Vorkommen in der Folge, des-

sen Zeichen b, spatestens mit den ;. \ U X, geloscht wird. b,_; wird nach b, elimi-
p<ZJ+1
niert und es ist (a,b,_1) € I. b, wird vor a aus dem Graphen zu (X, D \ id) geloscht, weil

a € ¥;,. Wenn (a,b,) € D wire, miiiten b,_; und a mit b, in einer D-Clique sein, wenn
b, geloscht wird. Also gilt (a,b,) € I und daher wegen a € %;_  : b, ¢ X; . by und

alle in der Folge nachkommenden Zeichen miissen vor X;,, \ U X, eliminiert werden,
p<z]+1

weil (by41,b0,) € D und (b,41,b,—1) € I. Das ergibt den Widerspruch, weil das Zeichen zu
last? ™ (t) mit Yi \ U X, eliminiert wird.

Eas p<ijt1
Somit gilt Sp— (P,JH(t)) = Stijirmy (P, (t)) fiir j =1,...,k—1, und es kann geschrie-
ben Werden
Po(t) = Py, (t)Stin,..ny (Pi (1)) - Stiy.my (Piy (1))
In den Traces Sg,,. . n} (P, (1)), - -, Stiy,..ny (P, (t)) treten nur Vorkommen (b, m) mit
Dom(b) C {iy,...,n} auf. Daher gilt:

Sty (Pa(t)) = Stir,.ny (Piy (1) Stia,.ny (Pia (8)) - - - Stiy,ony (P ()
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Derselbe Zusammenhang gilt fiir den Trace r.

Mit N S{z
D )

..........

Satz 4.2.9 (EAA-Konstruktion zu 7' € Erk(X, ) iiber trianguliertem (3, ))

Sei (3, 1) ein trianguliertes Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation und seien ¥y, ..., %, C X
die mazimalen D-Cliquen von (X, 1) in der Rethenfolge gemdfl Satz 4.2.5. Sei'T € Erk(3,1)
eine erkennbare Trace-Sprache iber (X,1).

Sei A= (P1,...,Pn,Z,D,F) ein EAA mit

i) Pi =ps (35,5:) mit S; =p; {(Sqi,..ny(Pi(t)r|t € E(X,1)} firi € {1,...,n}. Dabei

,,,,,

bezeichnet (t)r die Klasse der syntaktischen Kongruenz vont € E(X, 1) bezdglich T C
E(, ).

i) T =p; {(s9,...,80)} mit s? =, ([e])r fiiri=1,...,n ist der Anfangszustand.

iii) Sei a € ¥ und Dom(a) = {iy,...,ix}. D =p; {da]a € L} ist die Familie der Uber-
gangsfunktionen mit

0a (St (P () (Stigmy (P (D)) ) =0
(St (P (L)) s+ (St (P (tlal))) ) }
w) F =p; {({(Sp1,..ny (PL(0)) 7, - -, (Sny (Pu())) 1) |t € T'} ist die Menge der Endzustinde.

A ist korrekt definiert und es gilt T(A) =T.

Beweis:
Die Korrektheit der Definition der Ubergangsfunktion in iii) wurde in Lemma 4.2.8 bewiesen.

Seit=lay...an] € E(X,I). Durch Induktion wird gezeigt:
T tberfithrt A in den Zustand ((Sq1,..n} (Pi(t))) 7 - - -5 (Spny (Pu(t))) 7).

77777

Fiir m = 0 ist = [¢] und ((Sp1,.. (Po(0) 1, (Sey (Pu(O))1) = (D) - - -, (€]} 7). Gelte

Am+1 m

Ein Ubergang mit a,,, fithrt von (<S{I...,n}(P1( ))> oo (S (Pa(1)))r) aus geméﬁ J

77777

-----

Wegen P;(t[am+1]) = Pi(t) fur i ¢ Dom(a,,1) tiberfithrt also t[a,,41] den Anfangszustand in
den Zustand ((S{l 77777 n}(Pl( [am+1]))> . <S{n}( ( [am+1]))>T)'

Sei t € T. Mit t erreicht A folglich einen Endzustand, so da8 ¢t € T'(A).
Sei umgekehrt t € T(A). Fiir ¢ gilt sy = s mit einem Endzustand s; € F. Nach Definition
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von F gibt es einen Trace t' € T mit s s g s- Nach Satz 4.2.7 kénnen ¢ und ¢’ zerlegt
werden:

..........

----------

t' selber. Mit ¢’ € T ist schliellich ebenso t € T'. O

Beispiel: Gegeben ist ¥ = {a, b, ¢, d} mit der Abhéngigkeitsrelation D\ id =a —b—c - d.
Die maximalen D-Cliquen in der Reihenfolge nach Satz 4.2.5 sind X1 = {a, b}, ¥y = {b, ¢}
und X3 = {c¢,d}.

Konstruiert werden soll ein EAA fiir die erkennbare Trace-Sprache T' = [(abed)*].
Zustande des Teilautomaten P;:

A =([er, s1={(a)r, s7={[ab])r, si=(labal)r, s} = ([abcab])r, s} = ([abcabal)r
Zustéinde des Teilautomaten Ps:

sy =(lehr, s ={cl)r, 53 = ((dec))r

Zustinde des Teilautomaten Ps:

s3 = ([e)r, s3=([d)r

(Es wurden nur die erreichbaren lokalen Zusténde angegeben, die zu einem globalen Zustand
gehoren, von dem aus ein Endzustand erreichbar ist. Diese Zustdnde ergeben sich aus der
Betrachtung der Traces in Pref(T).)

Der Anfangszustand ist Z = {(s?, s9,9)}.
Die Menge der Endzustéinde ist F = {(s%, 59, s9), (57, 53, 53), (51, 53, s3) }.

Die Ubergangsrelation geht aus dem Petrinetz in Abb. 4.8 hervor. F ist in Abb. 4.8 aus
Griinden der Ubersichtlichkeit nicht eingezeichnet.

Der konstruierte EAA ist nicht sicher, da er nach [ac] verklemmt. Weil T" synchronisiert ist,
148t sich durch Projektion von 7' auf die Teilalphabete und anschlieBende freie Synchroni-
sation der zu den Projektionssprachen konstruierten endlichen Automaten ein einfacherer
EAA konstruieren. Dieser kleinere EAA ergibt sich aus dem hier konstruierten EAA durch
Streichen der lokalen Zustinde sV, s}, s?, 53 und s und mit 7/ = F' = {(s}, s3, s3) }.

Zielonkas Konstruktion angesetzt auf diese Trace-Sprache ergibt einen gréfleren EAA | weil
die Relation ~p durch Numerierung der Zeichenvorkommen (vgl. Abb. 4.2) die Zahl der
Aquivalenzklassen und somit die Zahl der Zustédnde erhoht.

Aus dem Beweis zu Lemma 4.2.8 wird deutlich, wie der konstruierte EAA arbeitet. Wenn
ein Zeichen a akzeptiert wird, und es ist Dom(a) = {iy, ..., i} mit i; < ... < i, so werden
die Teilautomaten Py, ..., P; auf ihren Anfangszustand ([¢])r zuriickgesetzt. Der Teilauto-
mat P;, kann die Zusténde der Teilautomaten P;,,...,P;, lesen und fithrt in Abhéngigkeit
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Abbildung 4.8: EAA fiir T' = [(abed)*]

von diesen Zustédnden einen Zustandsiibergang aus. Es ergibt sich eine Hierarchie der Teil-
automaten. Ein in der Hierarchie tiefer stehender Teilautomat P; mufl arbeiten, bis sein
Zustand von einem hoher stehenden Teilautomaten P;, 7 < j abgelesen und er im Zustand
zuriickgesetzt wird.

4.3 Die modulare Konstruktion von nichtdeterministi-
schen EA As

Pighizzini présentiert in [Pig93] zwei wichtige Ergebnisse: Er gibt eine algebraische Cha-
rakterisierung der erkennbaren Trace-Sprachen an, die dhnlich zu der von Ochmanski ist.
Darauf aufbauend formuliert er ein neues Konstruktionsverfahren fiir endliche asynchrone
Automaten.

Der Unterschied zu Ochmanskis Charakterisierung der Sprachklasse liegt in der verwendeten
Iterationsoperation. Pighizzini benutzt die gewohnliche Iteration, wendet sie jedoch nur auf
bestimmte Trace-Sprachen an.

Definition 4.3.1 (Eingeschriinkte Iteration, [Pig93])

Sei (3, 1) ein Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation und sei T C E(X, 1) eine Trace-Sprache.
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Die eingeschrinkte Iteration von T ist

aCX teT

. Tt wenn \ A Alph(t) = a A D|, ist zusammenhingend
T® —
o 0 sonst

Die in der Definition fiir 7' verlangte Eigenschaft ist fiir erkennbare Trace-Sprachen ent-
scheidbar: Alle in Frage kommenden Teilmengen o koénnen in einem endlichen Verfahren
erzeugt werden. Der nach Zielonka konstruierte EAA zu T kann fiir ein zu untersuchendes
a so erweitert werden, dafl er die in einem Trace vorkommenden Zeichen registriert und
nur noch Traces ¢t € T mit Alph(t) = « akzeptiert. Die Aquivalenz dieses modifizierten
Automaten mit dem EAA zu T ist entscheidbar.

Satz 4.3.2 (Charakterisierung von Erk(3, ), [Pig93])

Sei (X, 1) ein Alphabet mit Unabhdingigkeitsrelation. Die Klasse Erk(3, 1) der erkennbaren
Trace-Sprachen iber (X,1) ist die kleinste Klasse von Trace-Sprachen, die alle endlichen
Trace-Sprachen iiber (X, I) enthdlt und beziglich Vereinigung, Verkettung und eingeschrink-
ter Iteration abgeschlossen ist.

Im Beweis dieses Satzes nutzt Pighizzini das eng verwandte Ergebnis von Ochmanski aus. Er
muf zusétzlich zeigen, dal die von Ochmanski verwendete Iteration von zusammenhéngen-
den erkennbaren Trace-Sprachen durch Vereinigung, Verkettung und eingeschrénkte Iterati-
on ausgedriickt werden kann.

Fiir jede der drei Operationen gibt Pighizzini ein Konstruktionsschema auf EAAs an. Wie
schon bei den Konstruktionsschemata zu den rationalen Operationen fiir gewthnliche end-

liche Automaten ist auch hier wieder die Verwendung von e-Ubergéngen in den Automaten
hilfreich.

Definition 4.3.3 (EAA mit e-Ubergiingen, [Pig93])
Ein EAA mit e-Ubergingen bestehend aus n Teilautomaten ist ein n + 3-Tupel
A= (Pi,...,Pu,Z,D,F) mit

i) Pi = (X; U{e}, ), wobei S; die Zustandsmenge und ¥; U {e;} das Alphabet des
Teilautomaten ist. e; ist ein neues Zeichen, also e; ¢ X1 U ... U, und e; # e; fir
i1# 7.

ii) Das Alphabet von A ist X =3, U... U, U {ey,... ,qn}.

Z,D,F,S und I, C X x3 sind wie bei EAAs ohne e-Ubergingen (Def. 2.6.1) definiert.

iit) Die von A erkannte Trace-Sprache mit e-Ubergingen ist

T(A) =p, {t € B, 10|V 50 == s}

so€Z s€F
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w) Die von A erkannte Trace-Sprache ist T(A) =5, T-(A)|s,u..us,

Gewohnliche EAAs kénnen als spezielle , EAAs mit e-Ubergiingen® gesehen werden, in denen
keine e-Ubergénge vorkommen. Trivialerweise kann demnach jede erkennbare Trace-Sprache
auch von einem EAA mit e-Ubergéngen erkannt werden. Die Umkehrung:

Satz 4.3.4 (Eliminierung von e-Ubergiingen im EAA, [Pig93])

Sei A. ein EAA mit e-Ubergingen. Zu A. kann konstruktiv ein gewdchnlicher EAA A mit
T(A) =T(A.) angegeben werden.

Die Eliminierung der e-Ubergénge erfolgt nach dem gleichen Muster wie bei gewohnlichen
endlichen Automaten.

Mit diesen Vorbemerkungen kann nun eine modulare Konstruktion von EAAs entsprechend
Satz 4.3.2 angegeben werden. Die endlichen Trace-Sprachen ergeben sich durch endlich haufi-
ge Anwendung der Vereinigung und Verkettung aus den ,elementaren Trace-Sprachen (), [¢]
und [a],a € 3. Fiir diese Sprachen ist die Konstruktion eines EAAs trivial. Es miissen also
nun die rationalen Operationen auf Trace-Sprachen betrachtet werden.

Satz 4.3.5 (,,Vereinigung* von EAAs)

Seien Ay und Ay zwei EAAs, die iber demselben Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation (X, 1)
mit den Teilalphabeten X+, ...,3, C X definiert sind. Zu A; und Ay kann durch einfache
Vereinigung ein EAA Ay U Ay konstruiert werden mit T(A; U Az) = T(A;) UT(As).

Im Beweis dieses Satzes wird ausgenutzt, dal EAAs mehrere Anfangszustande haben konnen.
Wenn A; und A, jeweils mindestens einen Anfangszustand haben, so ist A; U Ay nichtdeter-
ministisch, weil die Zustandsmengen von 4; und A sowie die Mengen der Anfangszusténde
disjunkt vereinigt werden.

Definition 4.3.6 (,,Verkettung“ von EAAs, [Pig93])

Seien A’ = (Py,..., P, I, D" F") und A" = (P{,..., P, IV, D", F") zwei EAAs nach Defi-
nition 2.6.1, wobei P! = (X;,S)) und P! = (3;,S!) firi=1,...,n.

Sei ' ={(sV,...,s¥)} und sei T" = {(s}", ..., sp")}.

A=A o A" = (P1,...,Pn,Z,D,F) ist der durch Verkettung von A" und A" entstehende
EAA mit e-Ubergingen, mit

i) Pi=(3;U{e}, Si), wobei S; = SIUS! firi=1,...,n und e; ein neues Zeichen ist.
7/7/) :Z":Df :Z/, f :Df f”
iii) Fira e ¥, U...UY, sei Dom(a) = {i1,...,ix}. Es wird 0, definiert:

0o (8iyy vy 85)  fir (8iy,...,84) €S, X ... xS}
6a(si17~ . .,Sik) =by 6(/1,(51'17 R 75ik> f'lH” (Sil,. . .,Sik) S Szﬂl X ... X SZC

0 sonst
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i) Fire;,i=1,...,n, wird definiert: 5ei(s§cl) = {si"Y und 6,,(z) = 0 sonst.

Man beachte, da3 der erste EAA in der Verkettung nur einen Endzustand und der zweite
EAA nur einen Anfangszustand hat. Das reicht zusammen mit Satz 4.3.5 fiir unsere Zwecke
aus, weil die Sprache eines EAAs mit mehreren Anfangs- und Endzustdnden die Vereini-
gung der Sprachen von strukturgleichen EAAs mit allen einelementigen Kombinationen von
Anfangs- und Endzusténden ist.

Satz 4.3.7 (Verkettung von EA As, [Pig93])
Seien A", A" und A’ o A" wie in Definition 4.3.6 definiert. Es gilt:

T(A 0 A”) = T(A)es . .. en] T(A"),

also insbesondere

T(AI OA”) — T(A/)T(AII)

Die e-Uberginge zwischen dem ersten und dem zweiten EAA sind nétig, um zu verhindern,
dafl eine akzeptierende Zustandsfolge von A" auf A’ zuriickwechselt, wenn der Endzustand
von A’ und der Anfangszustand von A” von sich selber aus erreichbar sind. Im Beweis des
Satzes ist hauptséchlich zu zeigen, dafl in einer akzeptierten Zeichenfolge von A’ o A” die
Vorkommen entsprechend T'(A’)[e; . .. e,]T(A") geordnet werden konnen.

Der Konstruktionsschritt fiir die eingeschrénkte Iteration einer erkennbaren Trace-Sprache
ist wesentlich komplizierter. Weil ein EAA zur leeren Trace-Sprache sofort angegeben werden

kann, muf die Konstruktion nur fiir Trace-Sprachen T'mit AV Alph(t) = a A D|, zusam-
teT aCXY

menhdngend durchgefithrt werden. O. B. d. A. reicht es aus, Sprachen mit A Alph(t) = X
teT
iiber einem zusammenhéngenden Alphabet zu betrachten.

Pighizzini erkldart die Konstruktion in zwei Schritten: Nachdem er den Spezialfall |Z| =
|F| = 1 erldutert hat, geht er zu EAAs mit beliebigen Anfangs- und Endzustandsmengen
tiber. In einem ersten Ansatz fiir den Fall |Z| = |F| = 1 wiirde die Iteration eines EAAs
realisiert werden, indem jeder Teilautomat P; mit einem e-Ubergang vom Endzustand in den
Anfangszustand zuriickspringt. Diese Strategie schlégt fehl, wie Pighizzini an einem Beispiel
zeigt. Das Problem wird durch eine Verdoppelung des gegebenen EAAs gelost:

Definition 4.3.8 (Iteration eines EAAs mit |Z| = |F|=1)

Sei A= (P1,...,Pn,Z,D,F) ein EAA mit P; = (X;,5;) firi=1,....,n, T ={(s},...,s8)}

und F = {(s},...,s})}.

Zu A wird der Iterationsautomat AT = (Pl,..., P, T', D', F') mit e-Ubergingen definiert:
i) Pl=p; (Z;U{e;},S)) mit S; =5, S; x {0,1} firi=1,...,n

i) ' =p; {((s5,0), -, (s5,0))}
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iii) Set a € Xy U ...UX,, Dom(a) = {i1,..., i}, (51,...,85) € Sy x ... x S;, und
(by, ..., by) € {0,1}*. &' wird definiert als
51,1((31761)7 sy (Skabk» =Df

B { {((w1,b1) -« oy (g, k)| (wr, - -y ug) € 0g(S1,...,8K)} wenn by = ... = by

PP sonst

w) Firi=1,...,n undbe {0,1} ist
521'(3;7 b) —DbDf {367 - b}
und 0, (x) = () sonst.

v) F =p; {((s},0),...,(sF,0))[b € {0,1}}

Satz 4.3.9 (Iteration eines EAAs mit |Z| = |F| =1, [Pig93])

Sei A ein EAA mit |I| = |F| = 1 und gelte A\ Alph(t) = X. Sei (X,D4) zusam-
teT(A)

menhdngend. )

Fiir den in Definition 4.3.8 konstruierten Iterationsautomaten AY mit e-Ubergingen gilt:

T.(AT) ={tiler...exlta. .. [e1...exltm|lm > 1ALy, ... 1, € T(A)}

Die Eigenschaft A Alph(t) = ¥ und der Zusammenhang von (X, D 4) werden im Beweis
teT(A)
ausgenutzt, um zu zeigen, dafl zwischen zwei Iterationen ¢;,¢,.1 € T(A) in allen Teilauto-

maten ein e-Ubergang stattfindet.
Bei mehreren Anfangs- und Endzustdnden werden fiir jedes Paar aus 7 x F zwei zum gege-
benen EAA strukturgleiche Automaten definiert. Die Ubergéinge zwischen diesen EAAs sind
e-Ubergéange.
Definition 4.3.10 (Iteration eines EAAs, [Pig93])
Sei A= (Py,...,Pu,Z,D,F) ein EAA mit P; = (%;,S;) firi=1,...,n.
Die Iteration von A ist A* = (Py,...,P,,I', D', F') mit
i) Pl=p; (3, U{e;},S)), wobei S =5, S; x T x F x{0,1} furi=1,...,n
i) T' =p; {((s5, 505 57,0), ..., (8, 80,8¢,0))|s0 = (83, ...,80) €EL,sp € F}

iii) Fira € ¥, U...UY, wird 0!, definiert:
Sei Dom(a) = {i1, ..., ik}, (S1,...,8k) € Siy X...XS;,, S0 €L, sp € Fundbe {0,1}.
Dann ist

00 ((s1,50,5¢7,0), ..., (sk, S0, 5f,0))
= {((u1, S0, 8¢, b), - .., (g, S0, S5, )| (ur, . .., ug) € 0a(S15--.,8kK)}

und 0/ (s}, ..., s}) =0 sonst.
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w) Firi=1,...,n, s; €S, so €L, sy = (sp,...,8F) € F und b € {0,1} ist
6éi(si7$0a8fab) =Df

B {(s%', sh, s, 1 — b)|(sd, ..., 88" =sp €T A st € F} wenn s; = s%
P sonst

v) F' =p; {((5},50,55,0),...,(5%,50,57,0))|s0 € L, 55 = (s},...,57) € F,be{0,1}}

Satz 4.3.9 kann mit dieser Definition auf EAAs mit mehreren Anfangs- und Endzustdnden
verallgemeinert werden. Der konstruierte Automat erkennt 7'(A)*, wenn T'(A) auf einem

zusammenhingenden Alphabet definiert ist und A Alph(t) = ¥ gilt. Somit 148t sich zu
teT(A)

jeder erkennbaren Trace-Sprache, die durch einen reguldren Ausdruck mit Operatoren fiir

Vereinigung, Verkettung und eingeschrinkte Iteration gegeben ist, ein nichtdeterministischer

EAA konstruieren. Mit jedem Konstruktionsschritt wachst die Anzahl der Zustédnde des

EAAs dabei hochstens polynomiell.

Wie schon Zielonka geht Pighizzini auf die Représentation der erkennbaren Trace-Sprachen
nicht ein. Es ist nicht zu erkennen, wie das Verfahren auf eine durch einen Automaten
oder durch einen gewohnlichen regulédren Ausdruck gegebene erkennbare Trace-Sprache an-
gewandt werden kann. Demgegeniiber steht die Einfachheit von Pighizzinis Konstruktion:
Ihr Prinzip ist leichter zu durchschauen.



Kapitel 5

Teilklassen der erkennbaren
Trace-Sprachen

In Abschnitt 3.4 wurden bereits Teilklassen der erkennbaren Trace-Sprachen definiert. In
diesem Kapitel werden weitere Eigenschaften dieser Sprachklassen herausgearbeitet und Be-
ziehungen zu noch zu definierenden Klassen hergestellt.

5.1 Abschlufleigenschaften von SY N (X, 1)

Eine synchronisierte Trace-Sprache ist als Synchronisation von reguldren Wortsprachen dar-
stellbar (Def. 3.4.4). Es gilt das folgende Lemma:

Lemma 5.1.1 (Abschlufl von SY N gegen Synchronisation)

Seien T" € SYN(X',I') und T" € SYN(X",1") zwei synchronisierte Trace-Sprachen. Sei
(3,1) das Alphabet mit Unabhingigkeitsrelation, das bei der Synchronisation von Trace-
Systemen tber (X', 1') und (X",1") entsteht.
Es gilt:

T'|T" € SYN(%,1)

Beweis:

T'||T" ist nach Satz 3.1.3 eine erkennbare Trace-Sprache.

Seien ¥,...,%, C ¥ die maximalen Cliquen der Abhingigkeitsrelation D = %2\ I. Fiir
T =p; T'|T" ist zu zeigen: T =Tz, 00| - - - | T|(z,.0)-

C:SeiteT. Firi=1,...,n gilt t|x,9 € T, 0 und somit t € T, 0] - .. [|T](2..0)-
D:Seit e T|(217@)|| e ||T’(En7@), also t‘(g“@) € T|(Ei,®) fir allei € {1,...,n}.

Seien Y,...,Y C ¥ die maximalen Cliquen der Abhiingigkeitsrelation D' = X\ I'.
Laut Definition der Synchronisation ist D’ C D|s. Folglich sind zwei in (3, I’) abhéngige
Zeichen in (X, 1) ebenfalls abhéngig. Somit ist jede maximale Clique X%, j € {1,...,m},

78



5.1. ABSCHLUSSEIGENSCHAFTEN VON SY N(X,1) 79

abhéngiger Zeichen in (X', I’) Teilmenge einer maximalen Clique ¥; C 3, und demnach ist
mit t|(2i,@) € T’(Ei,@)

ts0) =t le o € Tlewnle o = Tl o-
Andererseits gilt wegen ¥ C 3
t .l = e wd Tl e o = Tl -

Folglich gilt t|(g/,p)|(g;’@) € T|(g/71/)|(2919).

Wegen T' = T"||T" ist T'|(sy,;ry € T" und somit t|(2/7[/)‘(297q)) S T"(Z;ﬂ)) fiir jede maximale D-
Clique X in (X', I"). Weil T" synchronisiert ist, bekommen wir also t|(s ;1) € T". Die gleiche
Argumentation fir 7" fithrt zu t|(sv 1y € T". Beides zusammen ergibt schlielich ¢ € T, weil
die Synchronisation als 7' = T"|T" = {t € E(X, I)|t|xy,1r) € T" N t| (s 17y € T"} definiert ist.
O

Lemma 5.1.2 (Abschlufl von SYN(X, ) gegen Schnittbildung)

Seien T',T" € SYN(X,1) zwei synchronisierte Trace-Sprachen.
Es gilt:
T'NT" € SYN(S, 1)

Beweis:

T’ NT" ist nach Satz 3.1.3 eine erkennbare Trace-Sprache.

Seien ¥y, ...,%, C ¥ die maximalen D-Cliquen von (X, 7).

Fir T =,; T"NT" ist zu zeigen: T = Tz, 0| - - - | T|(2..,0)-

C: Diese Teilmengenbezichung ist stets trivial (vgl. Lemma 5.1.1).

D: Seit € T|(21,®)H ce. HT’(EM(@), also t’(gh@) € T‘(Ei,@) fir alle ¢ € {1,...,n}. Mithin gibt
es einen Trace r; € T mit t|ix,9) = 7il(z0. Wegen T = T" NT" gehort r; auch zu T”
und T, folglich ist t|xx, 0 € T'|(x,0) und t|(z,0) € T"|(x,0). Demnach liegt ¢ sowohl in
TN ol - T | s, als auch in T"| s, gy || - - |77 |(s,.,0)- Weil 7" und T beide synchronisiert
sind, gilt t € 7" und ¢t € T", schlieflich t € T O

Lemma 5.1.3 (Abschlufl von SYN(X, ) gegen Spiegelung)

Sei T € SYN(X,1) eine synchronisierte Trace-Sprache.
Dann ist die Trace-Spiegelsprache TT ebenfalls synchronisiert.

Beweis:

Es ist Lin(T®) = Lin(T)®. Mit Lin(T) ist auch Lin(T)® regulir und folglich T eine
erkennbare Trace-Sprache.

Seien X, ...,%, C ¥ die maximalen D-Cliquen von (X, 7). Sei t € T%|s, )|l - .. |77 (s..0)-
Die Definition der Synchronisation ergibt somit t|s, 9y € T%|(x,0) und t|(s,0) = 7il(s0)
mit 7, € T® fiir alle 7 € {1,...,n}. Es gilt tR|(Ei’@) = (t’(gh(z)))R = (Ti’(giﬂ)))R = T’ZR’(EZ.’@).
Wegen 7 € (T*)R = T ist t¥|(s,9) € Tz fiir alle i € {1,...,n}, und aufgrund der
Synchronisiertheit von 7' somit % € T'. Daraus ergibt sich schliefilich ¢ = (¢f)® € TR, O

Das Beispiel T' = {lal,[b]} € E({a,b},{(a,b),(b,a)}) hat bereits gezeigt, daB SY N (X, I)
mit [ # () gegen Vereinigung nicht abgeschlossen ist. Mit Lemma 5.1.2 gilt
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Lemma 5.1.4 (Vereinigung und Komplement auf SY N (3, 1))
Die Klasse SY N (X, 1) ist gegen Vereinigung und Komplement abgeschlossen <= I =)

Beweis:

Nachdem der Fall I # ) klar ist, mufl nur noch I = () betrachtet werden. Wenn es nur
abhéngige Zeichen gibt, gilt SYN(X,I) = Erk(X, I). Die erkennbaren Trace-Sprachen sind
nach Lemma 3.1.1 gegen Vereinigung und Komplement abgeschlossen. a

Im folgenden Lemma werden Abschlufleigenschaften fiir Operationen auf Trace-Sprachen
iiber Alphabeten mit nichttrivialen Unabhéngigkeitsrelationen betrachtet.

Lemma 5.1.5 (Prifixabschlufl und Verkettung auf SYN(X, 1))

Die Klasse SY N (X, 1) ist gegen Prafizabschluf$ bzw. Verkettung abgeschlossen
< D =32\ ist transitiv

Beweis:

=: Wenn die Abhéngigkeitsrelation D nicht transitiv ist, gibt es drei Zeichen a,b,c € X
mit (a,c),(b,c) € D und (a,b) € I. Seien ¥y,...,%, C ¥ die maximalen D-Cliquen der
Unabhéngigkeitsrelation und sei o. B. d. A. a,c € ¥; und b, ¢ € ¥5. Die Zeichen a, b und
¢ konnen in weiteren maximalen D-Cliquen vorkommen, jedoch wird dadurch die folgende
Argumentation nicht beriihrt.

i) Betrachtet wird die Trace-Sprache T = {lac], [b]} € Erk(X,I). Die Projektionen auf
Y1 und s ergeben:

Ty =p; Tls, = {lad], []}
Ty =p; Tls, = {ld, b1}

Von den vier zu betrachtenden Trace-Kombinationen sind nur zwei synchronisierbar:

lad]||[c] = lac]

Ellb] = [b]
Durch Projektion auf die maximalen D-Cliquen und anschlieBende Synchronisation
ergeben sich, selbst wenn alle D-Cliquen betrachtet werden, hichstens wieder die Traces

lac] und [b]. Somit ist T synchronisiert.
Sei T" = Pref(T) = {[¢], [al, [0], [ac]}. Die Projektionen:

i =o; Tz, = {lel, [al, [acl}
Ty =p; T'ls, = {[e], 0], []}

Fiir a € ¥; enthélt 7|y, den Trace [al.

Fiir b € 3; enthélt 7"y, den Trace [b].

Ferner gilt [e] € T'|y, fur alle i = 1,...,n. Also kann sich [ab] durch Synchronisation
aller T|y,, @ = 1,...,n, ergeben. Weil aber [ab] ¢ T’ ist, ist 7" = Pref(T) nicht
synchronisiert.
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ii) Fiir die Verkettung werden die Sprachen 7} = [a*bc] und T, = [a*] betrachtet. T} und
T5 sind synchronisiert. Die Trace-Sprache T} o Ty = [a*bca*] ist nicht synchronisiert,
denn [bacl|y, € (T1 o Ty)|s, und [bac]|s, € (11 0 T3)|x,, aber [bac] ¢ T} o T.

«: Sei (X, 1) ein Alphabet mit Unabhiingigkeitsrelation mit transitivem D = %2\ I. Seien
¥1,..., %, CX die (paarweise disjunkten) maximalen D-Cliquen in (X, I).

i) Sei T eine synchronisierte Trace-Sprache. Zu zeigen ist

Pref(T) = Pref(T)|s,|... | Pref(T)

% n

Die Inklusion C gilt stets fiir die Synchronisation.

Sei also t € Pref(T)|s,||...||Pref(T)|s,. Dann gilt t|s, € Pref(T)|s, fiir alle i =
1,...,n. Weil Projektion und Verkettung harmonieren, haben wir ebenfalls t|5, €
Pref(T|g,). Es gibt also einen Trace ¢; € E(X;,0) mit t|s,t; € T|x,. Weil die Teilal-
phabete ¥; paarweise disjunkt sind, ergibt die Synchronisation der t|s,t; den Trace
tls, ... t|s,t1 ... tn. Da T synchronisiert ist, gilt insbesondere t|y, ...t|s, t1...t, € T.
Wegen ¥; x ¥; C I fiir alle 4,5 € {1,...,n} mit i # j ist t = t|y,...t|s,, also
t € Pref(T).

ii) Seien T31,T5 € SY N (X, I) synchronisierte Trace-Sprachen. Zu zeigen ist
T1 @) T2 = (TI o} TQ)’EIH e ||(T1 o} Tg)’zn.

Seit € (ThoTy)|s,| .- ||(T10T3)|s,. Dann gibt es Traces ty,...,t, € Ty und t},...,t, €
Ty mit t|y, = (t;t))]s, fir i = 1,...,n. Da die ¥; disjunkt sind, ist

t — t‘zl e tlgn — (tltll)‘zl e (tnt;)k]n — t1’21 .. .tn‘gntll‘gl e t;’z}n.

Wiederum weil die ¥; disjunkt und 77 und 75 synchronisiert sind, ist t1]s, . .. t,|s, € 11
und t|y, ...t |s, € Ty, demnach ¢t € T} o Ts. O

5.2 Abschlufleigenschaften von SKA(X, )

In [Ziel87] wurde bereits die Abgeschlossenheit der Sprachklasse beziiglich Vereinigung,
Schnitt und Synchronisation gezeigt (hier Satz 3.4.9). Zu untersuchen sind noch das Kom-
plement, die Verkettung und der Préfixabschluf.

Lemma 5.2.1 (Abschlufl von SKA(X,]) gegen Komplement)

SeiT € SKA(X, 1) eien Trace-Sprache, die von einem schwach kooperierenden FAA erkannt
wird.

Dann gibt es 2u T =p; E(X, 1)\ T einen schwach kooperierenden EAA A mit I, = I und
T(A) =T.
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Beweis:

Zu T gibt es nach Satz 3.4.7 einen deterministischen schwach kooperierenden EAA in Nor-
malform. Sei Ar = (P1,..., Py, Z, D, F) mit P; = (X;,5;) dieser Automat. Nach Definition
3.4.6 konnen die Ubergangsrelationen 6,,a € 3, durch auf den Teilautomaten definierte
lokale Ubergangsrelationen &;,7 € {1,...,n}, dargestellt werden. O. B. d. A. kann von
10;(s,a)| <1 fiir alle a € 3,5 € Dom(a) und s € S; ausgegangen werden, denn |0,(s,a)| > 1
fithrt zum Widerspruch mit der Determiniertheit von Ap, wenn es in jedem Teilautomaten
aus Dom(a) mindestens einen a-Ubergang gibt, und d;(s,a) kann () gesetzt werden andern-
falls. Auf der Grundlage der Relationen ¢; wird der EAA zu einem vollsténdigen Automaten

= (Py,...,P.,I,D F) erginzt:

i) Die Teilautomaten werden um einen neuen Zustand s! erweitert:
P; = (%;,5) mit S; = S; U {s]}

ii) Die Schar von Ubergangsrelationen 05,7 € {1,...,n}, des neuen Automaten wird de-
finiert als

5 ) di(s,a)  falls se€S;NA|0(s,a)] =1
j(5:0) = {s7} falls (s € SjN0j(s,a) =0)Vs=s!

J

fiir alle a € 3,5 € Dom(a) und s € S7.

Die neuen Ubergangsrelationen 0y, a € %, lassen sich durch Produktbildung aus den §7, j €
{1,...,n}, berechnen (Dom(a) = {i1,...,ix}):

0 (Siyy ey 8iy) = H (5}(8]-,@).

JE{i1, ik }

Der Automat A7 ist deterministisch, weil alle 0’ (s,a) und somit alle &, (s, ..., s;,) einele-
mentig sind. Aus der Definition der ¢} ist ebenfalls abzulesen, daf} ein Teilautomat P;, der
wéhrend der Rechnung in den Zustand s! gerit, diesen Zustand nicht mehr verlassen kann.
Wenn A/, ein Eingabewort akzeptiert, wird also keiner der globalen Zustéinde in der akzep-
tierenden Zustandsfolge einen der neuen Zusténde enthalten, so dafi das Eingabewort ebenso
von Ap akzeptiert wird. Umgekehrt werden alle von Ay akzeptierbaren Worter auch A, in
einen Endzustand iiberfithren, weil jeder Zustandsiibergang in A7 auch in A/, ausgefiihrt
werden kann. Folglich gilt T' = T'(A}) = T'(Ar).

Weil A’ vollstdndig und deterministisch ist, tiberfithrt jedes Eingabewort 4/ in einen ein-
deutig definierten globalen Zustand. Das Eingabewort gehort genau dann zur Wortsprache
des Automaten, wenn der erreichte Zustand ein Endzustand ist. Ein schwach kooperierender
EAA fiir die Komplementsprache T ist somit A} = (P;,...,P.,Z,D',S"\ F). O

Lemma 5.2.2 (Abschlufl von SKA(X,I) gegen Pref)
Sei T C E(X,1) eine erkennbare Trace-Sprache.
Es gilt:
T € SKA(S,I) = Pref(T) € SKA(S, I)
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Beweis:

Nach Definition 3.4.8 gibt es einen schwach kooperierenden EAA, der T erkennt. Sei Ay =

(Pyy...,Pu,Z,D,F) mit P; = (3;,5;) dieser Automat. Der Automat fiir Pref(T) soll sein
= (P1,...,Pp,Z,D,F') mit

F=p{seS\V V s=ss}.

wEX* syeF

A’ ist wie Ar schwach kooperierend.

Zu zeigen: Pref(T) = T(A})

C: Sei t € Pref(T). Zu t gibt es ein Wort w € ¥* mit tfw] € T. Der Trace t{w] wird von
Ar akzeptiert. Sei s € S der globale Zustand, den A7 in einer akzeptierenden Zustandsfolge
fiir ¢[w] mit ¢ erreicht. Der Zustand s wird durch w in einen Endzustand {iberfiihrt, ist also
Endzustand von A/.. Da A’ beziiglich Zustandsmenge und Zustandsiibergdngen mit Ap
ibereinstimmt, erreicht A7, mit ¢ ebenfalls den Zustand s € F'.

D:Seit € T(A%). t wird im Zustand s € F’ von A}, akzeptiert. Zu s gibt es ein Wort w € 3*
und einen Endzustand s; € F mit s = s; in Az. Demnach akzeptiert Az den Trace t[w).
Folglich gilt ¢{w] € T und schliefllich ¢t € Pref(T). 0

Lemma 5.2.3 (Abschlufl von SKA(3,I) gegen Spiegelung)

Sei T C E(X,1) eine erkennbare Trace-Sprache.
Es gilt:
TeSKAS,I) =T e SKA(S,I)

Beweis:

Sei T € SKA(X,I). Zu T gibt es einen schwach kooperierenden endlichen asynchronen
Automaten Ar = (Py,...,P,,Z,D,F). Die Schar von Ubergangsrelationen kann durch lokal
definierte Ubergangsrelationen d;,7 € {1,...,n}, dargestellt werden. Zu Ay wird ein neuer
schwach kooperierender EAA definiert, indem Anfangs- und Endzustandsmenge vertauscht
und die Ubergiinge 0; umgedreht werden.

Esist Ay = (P, ..., Pn, F, D', I), wobei D’ sich aus den 0}, j € {1,...,n}, ergibt mit

05(s,a) =p; {s" € Sjls € 0;(s',a)}
fiir a € ¥, j € Dom(a) und s € S;. Seien §5 und ¢} die transitiven und reflexiven Fortsetzun-
gen von §; bzw. 0} auf Woérter. Der Induktionsschritt fiir den Beweis von s’ € §';(s, w) <=

s € 07 (s, wh) ist

s'edi(s,va) =\ s"ed(s,v) s €di(s" a)

s"eS;
PAIN \/ sedi(s", o) As" €6;(s,a)
s"€S;

= sed(s a")
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Somit 148t sich zeigen:

w e L(AT)

VoV A el

A se 5/;(s§,wR\Ej)

,,,,,,

[
<

Folglich ist L(A7) = L(A%)®. Demnach ist A% ein schwach kooperierender EAA fiir die
Trace-Spiegelsprache von 7' a

~—

Die einzige der hier behandelten Operationen, beziiglich der SK A(3, I') nicht abgeschlossen
ist, ist die Verkettung.

Lemma 5.2.4 (Verkettung auf SKA(X, 1))
SKA(X,I) ist gegen Verkettung abgeschlossen <= D = X2\ I ist transitiv

Beweis:

=: Wenn D nicht transitiv ist, gibt es drei Zeichen a,b,c € ¥ mit (a,b),(a,c) € D und
(b,c) € I. Die Trace-Sprachen T'" = [a*bc] und T" = [a*] sind synchronisiert und gehoren
daher zu SKA(X,I).

ToT = [a*bca*] € SKA(XE,I) wird zum Widerspruch gefiihrt: ToT" € SKA(X, I) 148t sich
nach Satz 3.4.12 zerlegen in k synchronisierte Trace-Sprachen iiber (X, 7).

ToT =TyU...UT, mit Ty,...,Ts € SYN(Z,I)

Betrachtet wird die Trace-Sprache T = [{a™bca™ € X¥m+n = k}]. T ist eine Teilmenge
von T'oT', und es ist |T| = k + 1. Die Traces aus 7' miissen in den T1,. .., T} vorkommen.

Mindestens eine der k& Trace-Sprachen mufl mindestens zwei Traces aus T enthalten. Sei

T;, j €{1,...,k}, diese Trace-Sprache und seien

[a™bca™ ], [a™?bea™] € T; N T mit my +ny = my + ny = k und my # my die fraglichen
Traces.

Sei 0. B. d. A. m; < my. Weil T} synchronisiert ist, gehort auch
[a™ bca™] | (o || [a"2bca™]|{ay = [@™ ba'ca™] mit | =k —my —ny > 0

zu T;. T} ist Teilmenge von ToT”, und somit gehort der durch die Synchronisation entstandene
Trace zu T' o 7", im Widerspruch zu T o 7" = [a*bca*].

«: Die maximalen D-Cliquen eines (X, ) sind bei transitivem D seine D-Aquivalenzklas-
sen. Die Teilautomaten eines EAAs in Normalform mit einem solchen Alphabet arbeiten
auf diesen D-Aquivalenzklassen, demnach auf disjunkten Teilalphabeten. Somit ist bei tran-
sitiver Abhéngigkeitsrelation jeder EAA in Normalform schwach kooperierend, und es gilt
SKA(X,I) = Erk(X,I). Die erkennbaren Trace-Sprachen sind gegen Verkettung abgeschlos-
sen (Lemma 3.1.1), also ist es auch SKA(X, I) bei transitivem D. O
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5.3 EAAs mit lokal definierbaren Endzustianden

In Kapitel 3 wurden mit SY N (X, 1) und SKA(X, I) zwei Sprachklassen definiert, die sich
durch Einschrankung des EAA-Konzepts ergeben. Trace-Sprachen aus SY N(X,I) werden
von sog. modularisierten EAAs erkannt, deren Teilautomaten vollkommen autonom arbei-
tende endliche Automaten sind. In den schwach kooperierenden EAAs sind gegeniiber den
modularisierten EAAs beliebige Mengen von globalen Zusténden als Anfangs- und End-
zustandsmengen zugelassen. Der schwach kooperierende EAA ist also auf dem Weg vom
modularisierten zum uneingeschrinkten EAA nur die halbe Strecke: Die Zustandsiibergénge
konnen im schwach kooperierenden EAA lokal definiert werden.

In diesem Abschnitt soll eine Teilklasse der EAAs betrachtet werden, die auf einem anderen
Weg vom modularisierten zum uneingeschréinkten EAA liegt. In den EAAs dieser Teilklasse
sind die Anfangs- und Endzustandsmengen lokal definierbar (Kreuzprodukte von Anfangs-
bzw. Endzustandsmengen der Teilautomaten), wihrend die Ubergangsrelationen so allge-
mein wie bei den uneingeschrinkten EAAs definiert sind.

Definition 5.3.1 (EAA mit lokal definierbaren Mengen 7 und F)
Sei A = (Pl, e ,Pn,I,D,f) mit PZ = (EZ, SZ),Z € {1, e ,n}, ein FAA.
i) Die Anfangs- und Endzustandsmengen sind lokal definierbar
< FEs gibt in jedem Teilautomaten P; Mengen von Anfangs- bzw. Endzustinden

i, Fi € S; mit
IT=Tyx...xT, und F=F X ...x F,.

ii) Die Klasse der lokal definierbaren Trace-Sprachen tiber (3,1) ist LAE(3,1):
T e LAE(X,I) <=,; Es gibt einen EAA A mit lokal definierbaren Anfangs-
und Endzustandsmengen mit I, =1 und T(A)=T.

Zunéchst wird die Machtigkeit der neuen Sprachklasse betrachtet.

Lemma 5.3.2 (Méchtigkeit von LAE(3, 1))
LAE(S,1) = Erk(S,1) <= I =10

Beweis:

=: Es reicht aus, ein aus zwei unabhéngigen Zeichen bestehendes Alphabet zu betrachten.
Sei T' = {[a], [b]} C E(X,I) mit ¥ = {a,b} und I = {(a,b), (b,a)}. T ist endlich, also auch
erkennbar. Ein EAA fiir 7" mit lokal definierbaren Anfangs- und Endzustandsmengen wire
modularisiert, weil der eine Teilautomat nur auf ¥; = {a} und der andere nur auf ¥y = {b}
arbeiten konnte und ¥y N X5 leer ist. T ist aber nicht synchronisiert, weil

T # Tls,|IT]s, = {lel. [a], [0], [ab]},
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und deswegen gibt es zu T' keinen modularisierten EAA. Folglich ist T ¢ LAE (X, I).

<:ZuT € Erk(X,0) gibt es einen EAA A in Normalform mit T(A) = T und I, = (). Ein
EAA in Normalform mit 74 = () besteht aus nur einem Teilautomaten, so dafi die Anfangs-
und Endzustandsmengen trivialerweise lokal definierbar sind. O

Es wurde in Abschnitt 3.4 bereits das Ergebnis von Duboc dargestellt, dal ndmlich die
endlichen Vereinigungen von synchronisierten Trace-Sprachen genau die von schwach ko-
operierenden EAAs erkennbaren Trace-Sprachen sind. Die Anwendung von [-erhaltenden
elementaren Homomorphismen auf die Trace-Sprachen dieser Sprachklasse ergeben wieder-
um genau die Klasse der erkennbaren Trace-Sprachen. Beide Zusammenhénge lassen sich

dual zu SKA(3,I) fir die Klasse LAE(X, I) formulieren (siche Abb. 5.1).

endl.
C U »
SYNE, I) ———— SKAEZ, I)
h h h: I-erhaltender
elementarer
endl. Homomorphismu

LAE(Z,) —————» ErkE, I)

Abbildung 5.1: Homomorphismen und endl. Vereinigung auf Sprachklassen

Lemma 5.3.3 (Beziehung zwischen SYN(3,1) und LAE(X, 1))

SeiT € LAE(X, 1) eine lokal definierbare Trace-Sprache tiber dem Alphabet mit Unabhingig-
keitsrelation (3,1). Seien 3y, ..., %, C X die mazimalen D-Cliqguen von (X,1).
Zu'T gibt es

i) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation (¥, 1)
mit den mazimalen D-Cliquen X, ..., 3"

i1) einen I-erhaltenden elementaren Homomorphismus h : E(X' I') — E(X, 1) und

iii) eine synchronisierten Trace-Sprache T € SY N (X', I'),
so daff T' = h(T").

Beweis:

Der Beweis folgt der Idee Dubocs fiir den gleichen Zusammenhang zwischen SKA(Y, )
und Erk(X,1).

uT € LAE(X,I) gibt es einen EAA A = (Py,..., Py, I,D,F), P; = (X;,5;), mit lokal
definierten Anfangs- und Endzustandsmengen und /4 = I, T(A) = T. Das neue Alphabet
ist die Menge aller Ubergéinge in A:

Y =5, {(5,a,8) € (Si; X ...x 8, ) x L x (S, X...xS; ){i1,...,ix} = Dom(a) A € d4(s)}

Es wird definiert:
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h(s,a,8) =p; a fir alle a € ¥ und

(@,b) € I' <=, (h(a),h(b)) € I fiir alle @,b € ¥'.
Der Homomorphismus h : E(X',I") — E(X,I) ist I-erhaltend und elementar. h bildet die
D-Cliquen von (¥, I') auf die D-Cliquen von (X, I) ab.

Der neue EAA A’ unterscheidet sich von A nur im Alphabet und der Schar von Ubergangs-
relationen. Die Zustdnde werden {ibernommen.

A =5, (P1,...,P,Z,D',F) mit
Pi=p; (XL,8) und X =5, h71(%,) fiiri=1,...,n,
D' =, {0t]a € X'}, wobei
O(sa5)(8) = {8} fir a € X, {i1,...,ix} = Dom(a) und 5,5 € S;; x ... x Sj,.

$,a,8)

Fiir den neuen Automaten gilt I’y = I":

(@b)ely, < - \/ abexi=hr"'%)
ie{1,...,n}
— - \/ h@),h(d) ez
i€{l,...,n}
< (h(a),h(b) elsa=1
— (a,b)el

h(T(A")) C T(A) ergibt sich aus

a . h(a . .. _
s=5 s in A = s 2@ ¢ in A firalleae Y, s,s€S x...x8,

und der Tatsache, dal bei der Konstruktion von A" die Zustandsmengen Z und F von A
iibernommen wurden.

Sei [w] € T(A) mit w = ay ... a,,. Firw gibt es in A eine akzeptierende Folge von Zusténden
S0, 51, ... Sm € S mit sg €T, Si_1 —= s; fiir i = 1,...,mund s,, € F. Dann gibt es eine
Folge by, ...,b, € X' von Zeichen mit b; = (s;_1,a4,8;), ©=1,...,m. Es gilt offensichtlich

s g by by] € T(AY) und h((by . .. by]) = [w], also T(A) C h(T(A')).

Nun ist zu zeigen, dafl T'(A’) synchronisiert ist. Zu diesem Zweck werden die Teilautomaten
von A’ als gewohnliche endliche Automaten mit eigener Ubergangsrelation definiert, und
es wird nachgewiesen, dafi T'(A’) die Synchronisation der von diesen Automaten erkannten
Wortsprachen ist.

Sei also fiir i = 1,...,n A; = (X, 5;,Z;,6;, F;) ein endlicher Automat, wobei Z; und F; die
lokalen Anfangs- bzw. Endzustandsmengen des Teilautomaten P; sind, und die Ubergangs-
relation ¢; : S; X ¥} — ©(S;) definiert wird als

0i(si,@) =ps {5} € S| Dom(@) = {is, ... ix}

AV = (it si) AS = (Sh, sk sl AGR(s) = {8D)}

s,§eSi1 ><...><Sik
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Sei L(A;) die vom Automaten A; erkannte Sprache und sei 7" = L(Ay)]| ... ||L(Ay).

Beh.: 7" =T(A)

C:Seit eT’, also t](gm) ein Trace, dessen einziger Reprisentant von A; erkannt wird (fiir
alle i =1,...,n). Sei @ € Alph(t) ein Zeichen aus t, und sei ¢ = [wav] mit w,v € . Nach
Abarbeitung von @|(sy ) ist der Automat A;,7 € Dom(a), in einem Zustand, in dem er einen
a-Ubergang ausfithren kann. Wegen @ = (s, a, §) ist der Zustand als Komponente des Tupels
s € 5;, X ...x S, eindeutig bestimmt. s gibt die Zustiande der Automaten A;,i € Dom(a),
vor Abarbeitung von @ an, und alle A; konnen den a-Ubergang simultan ausfithren, was
gleichbedeutend mit einem @-Ubergang im EAA A’ ist. Weil die lokalen Anfangs- und End-
zustandsmengen von A’ in die Automaten A; iibernommen wurden, kann jedes von den A;
simultan akzeptierte Wort auch von A" akzeptiert werden.

D:Seit € T(A'). Zu t gibt es eine akzeptierende Zustandsfolge in A’. Die Projektion auf die
Zustandsmenge S; ergibt eine Folge von Zustédnden im Teilautomaten P/ von A’. Nach Defini-
tion der Ubergangsrelation d; im Automaten A; ist diese Folge eine akzeptierende Zustands-
folge des Repriisentanten von t[(sv gy in A;. Somit ist t|sy gy € L(A;) filr alle i = 1,...,n.
SchlieBlich ist t € T", weil 7" = L(A)]| ... ||L(A,).

T(A’) ist als Synchronisation von reguldren Wortsprachen, also Trace-Sprachen iiber einem
Alphabet mit leerer Unabhéngigkeitsrelation, darstellbar. Die Wortsprachen sind synchroni-
siert, weil ihr Alphabet mit seiner maximalen D-Clique {ibereinstimmt. Die synchronisierten
Trace-Sprachen sind nach Lemma 5.1.1 gegen Synchronisation abgeschlossen, so dafl T'(A)
ebenfalls synchronisiert ist. O

Lemma 5.3.4 (Beziehung zwischen LAF(X,[) und Erk(X, 1))

Sei T C E(X,1) eine erkennbare Trace-Sprache.
Es gibt lokal definierbare Trace-Sprachen Ty, ..., Ty € LAE(X, 1) mit

T'=TU...UT.

Beweis:

Zu T gibt es einen EAA A mit Anfangszustandsmenge Z und Endzustandsmenge F. Nach

Definition ist die von A erkannte Sprache T = T(A) = {t € E(X,I)| V V sy == s;}. Fiir
f

s0€L sp€
jedes Paar (so,sy) € T x F wird nun ein EAA A, ,,) definiert, der mit A iibereinstimmt,
aber sg als einzigen Anfangs- und s; als einzigen Endzustand hat. Die neu definierten EAAs
haben somit einelementige und daher lokal definierbare Anfangs- und Endzustandsmengen.
Offensichtlich gilt:

teT <= teT(A) <= \/ \/ sy=>sinA
so€Z speF
so€Z speF

\/ \/ te T(A(So,sf))
so€L syeF

— te U T(.A(so,sf))

soGI,SfG}—
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Die T'(A(s,s;)) sind lokal definierbare Trace-Sprachen. O

Im Falle der modularisierten sowie der schwach kooperierenden EAAs bedeutet der Ubergang
zu deterministischen EA As keine Einschréankung der Sprachklasse. Bei den lokal definierbaren
Trace-Sprachen verhélt es sich anders.

Definition 5.3.5 (Sprachklasse DLE (X, 1) = LAE(3,1))

Die Sprachklasse DLE(X, 1) der deterministisch lokal definierbaren Trace-Sprachen wird
definiert als

T e DLE(X,I) <=, FEs gibt einen deterministischen EAA A mit lokal definierbarer
Endzustandsmenge mit I, =1 und T(A) =T.

Lemma 5.3.6 (Beziehung LAE(X,1) — DLE(X, 1))

Fiir die beiden zuletzt definierten Sprachklassen gilt:

DLE(X,I) = LAE(X,I) <= Die Abhingigkeitsrelation D = X\ I ist transitiv

Beweis:

=: Sei (X, ) ein Alphabet mit Unabhéngigkeitsrelation, dessen Abhéngigkeitsrelation D
nicht transitiv ist. Dann gibt es drei Zeichen a,b,c € ¥ mit (a,c), (b,c) € D und (a,b) € I.
Sei T' = {[cal, [cb]} € Erk(X,I). Zu T gibt es einen nichtdeterministischen EAA mit einem
Anfangs- und einem Endzustand (Abb. 5.2), also T' € LAE(X,I).

)
| Endzustand
R
=0
—

Anfangszustand
—

)

C//
—
Abbildung 5.2: Nichtdeterministischer EAA fur {[ca], [¢b]}

Ein deterministischer EAA zu T wiirde den einzigen Anfangszustand mit [c] in einen eindeu-
tigen Zustand s iiberfithren. s miifite Anfangszustand fiir einen EAA A’ mit T'(A’) = {[a], [b]}
sein. Der Beweis von Lemma 5.3.2 hat bereits gezeigt, daf} es fiir diese Sprache keinen EAA
mit lokal definierbaren Anfangs- und Endzustandsmengen gibt. Weil die Anfangszustands-
menge von A’ einelementig und daher lokal definierbar ist, kann die Endzustandsmenge von
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A’ bzw. A nicht als Kreuzprodukt von lokalen Endzustianden dargestellt werden. Also ist
T ¢ DLE(X,I).

<: Sei (X, 1) ein Alphabet mit Unabhéngigkeitsrelation mit transitiver Abhéngigkeitsrela-
tion D = X2\ I. Die maximalen Mengen abhiingiger Zeichen bilden in (X, ) die D-Aquiva-
lenzklassen Ky, ..., K,, C X.

Sei A= (P1,...,Pn,Z,D,F) mit P; = (X;,5;) ein EAA mit lokal definierbaren Mengen von
Anfangs- und Endzusténden mit /4 = [ und T'(A) = 7. Wenn A in Normalform ist, hat A m
Teilautomaten, die auf den Aquivalenzklassen K, ..., K,, arbeiten. Wegen |Dom(a)| = 1 fiir
alle a € ¥ ist A schwach kooperierend. Somit ist .4 modularisiert und 7" synchronisiert (Ko-
rollar 3.4.5). Die auf disjunkten Alphabeten autonom arbeitenden Teilautomaten kénnen mit
Hilfe der Potenzautomatenkonstruktion in deterministische Teilautomaten {iberfithrt werden.
Somit gilt '€ DLE(X, I).

Wenn A nicht in Normalform ist, kann ein dquivalenter EAA A" in Normalform mit lokal defi-
nierbaren Anfangs- und Endzustandsmengen angegeben werden: A’ = (Py,..., P, . 7', D' F')
mit P; = (K, S}),8; = Sj, x ... x Sj,, wobei Pj,l = 1,...,k, die Teilautomaten von A
mit ¥; C K; sind. Es werden also die Teilautomaten von A, die innerhalb derselben Aqui-
valenzklasse von Zeichen K, arbeiten, durch Multiplikation zusammengefafit. Sie ergeben so
den Teilautomaten P; von A’, der auf K; arbeitet. Wegen der Transitivitdt von D geht jeder
Teilautomat von A in genau einen Teilautomaten von A’ ein. Die globalen Zustinde von
A und A’ entsprechen sich daher bijektiv. Die Anfangs- und Endzustandsmengen Z' und
F’ des neuen Automaten sind wieder lokal definierbar, weil die lokalen Anfangs- und End-
zustandsmengen der Teilautomaten P; sich durch Multiplikation der lokalen Anfangs- bzw.
Endzustandsmengen der entsprechenden Teilautomaten P;, ergeben. Die formal aufwendiger
zu definierende Menge von Ubergangsrelationen D’ zeigt, dafi mehrere synchrone Ubergiinge
eines Zeichens in den Teilautomaten Pj, zu einem Ubergang in P} zusammengefait werden.
A’ ist offensichtlich in Normalform und es gilt T(A’) = T. O

Zu den Sprachklassen SYN(X, 1), SKA(X,I) und Erk(%,I) sind in den vorangegangenen
Kapiteln automatenunabhéngige Charakterisierungen angegeben worden. Die Sprachklasse
DLE(X, ) kann durch eine Abschluleigenschaft charakterisiert werden. Das folgende Lem-
ma wird fiir den Beweis gebraucht.

Lemma 5.3.7 (EAA in Normalform zu T € DLE(X, 1))

Sei T € DLE(X, 1) eine deterministische lokal definierbare Trace-Sprache.
Es gibt einen deterministischen EAA A in Normalform mit lokal definierbaren Endzustinden

und I, =1, T(A)=T.

Beweis:

Es wird ein deterministischer EAA A in Normalform mit lokal definierter Endzustandsmenge
konstruiert. Dann wird gezeigt, dafl A die Sprache T erkennt.

Sei A = (Py,..., P, T, D', F') mit Pj = (¥),5) der deterministische EAA mit lokal
definierbarer Endzustandsmenge und 7'(A’) = T'. Im zu konstruierenden EAA arbeiten die
Teilautomaten auf den maximalen D-Cliquen ¥4, ...,3, von (X, ). Ein Teilautomat ist ein
Produktautomat von solchen Teilautomaten von A’, die auf Teilmengen derselben maximalen
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D-Clique arbeiten. Formal:

A= (Py,...,Py,I,D,F) mit P; = (%;,5;), Si=S5j x...xSj,
die Teilautomaten von A’ mit ¥ C 3; sind.

Um die Beziehung zwischen dem zu konstrierenden EAA A und dem gegebenen EAA A’ zu
klaren, wird eine Abbildung ¢ definiert, die die Zustidnde von A’ auf die von A abbildet.
g:Syx...8, —S;x...x S, mit

wobei P, I =1,...,k,

g8t sh) = (s1,--,80) <=0, N \V si=(sh,...,8;).
ZE{]. 7777 n} {]1 7777 ]k}g{l 7777 m}
g stellt die s/, ..., s, zuneuen Tupeln, den Zustidnden der Teilautomaten von A, zusammen.

Die Abbildung g ist injektiv, weil jedes s als Komponente in mindestens ein s; eingeht. (Die

D-Clique X muf} in mindestens einer maximalen D-Clique ¥; liegen.)

Mit g konnen leicht die Anfangs- und Endzustandsmengen von A definiert werden.

T =p; g(Z') ist wie Z' einelementig.

Fi=p; {si € Si V (S1y-evySiyevaySn) =g(s),...,s0 )} furi=1,...,n, und
(s

, ) Om
! !/
LresS )EF

F ist offensichtlich lokal definiert und es gilt g(F') C F.
Die Schar von Ubergangsrelationen D = {J,|a € 3} ist schwieriger zu formulieren:
Sei Dom(a) = {i1,...,ix}. Es wird definiert:

(Siys vy 8i) € 0a(Siyy- -y 8i,) <py \/S 9(8) | Dom(ay = (Sirs -+ 8i,) A
s',8'eS’
g(gl)‘Dom(a) - (gil, e 7§1k) A
=3 in A
A ist deterministisch: Angenommen |0,(s;,, ..., s;, )| > 2, dann gibt es in A’ vier Zustidnde
s, §,8" 5" €S mit

1) g(‘S/)’Dom(a) = g(S”>|Dom(a) = (S’h? e Sik)
11) g(gl) |D0m(a) 7é g(g//> |Dom(a)

cee a ~ a ~ .
iii) ¢ =8, ' =35"in A

Sei Dom/(a) die Menge (der Indizes) der Teilautomaten von A, die mit dem Zeichen a ar-
beiten:

Dom/(a) = {j € {1,...,m}|a € X%}

Betrachten wir nun i): Jedes s;, | = 1,...,k, auf der rechten Seite ist ein Tupel von

Zustinden s} ,...,s} von Teilautomaten von A’. Jeder Teilautomat P; aus Dom’(a) ist
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durch einen Zustand vertreten, ndmlich als Komponente von s;, wenn Z; C ¥;. Mit i) ha-
ben wir daher s'| pony(a) = 8" | Dom/(a)- Der a-Ubergang in A’ ist nur von den Teilautomaten in
Dom/(a) abhéngig und eindeutig. Daher gilt unter Ausnutzung von iii) 8’| pom/(a) = 5”|Dom(a)-
Die Zustiande 8’| pom/(a) und 3" | pony(a) gehen in g(3")| pom(a) bzw. 9(3”)| pom(a) €in, so daB sich
diese beiden Objekte in den Zusténden der Teilautomaten aus Dom’(a) also nicht unter-
scheiden kénnen. ¢(3")| pom(ay und g(5”)|pom(a) konnen auerdem Zusténde von Teilautoma-
ten auBerhalb von Dom/(a) enthalten. Es stimmten aber schon g(s’)| pem(a) Und g(5”)| pom(a)
in diesen Zustédnden iiberein, und sie wurden vom a-Ubergang nicht beriihrt. Folglich gilt
9(8") | pom(a) = 9(5")| Dom(a) im Widerspruch zu ii).
Der EAA A ist somit deterministisch, ist in Normalform und seine Endzustandsmenge ist
lokal definiert. Es bleibt T'(A") = T'(A) zu zeigen.
C: Sei [w] € T(A"). In A’ gibt es eine akzeptierende Zustandsfolge fiir w. Aus der Definition
von 9, ergibt sich

=35 inA = g(s)==g(F)in A,
so daf} die Anwedung von ¢ auf die Zustandsfolge in A’ eine Zustandsfolge in A ergibt. Der
Endzustand der Folge s/ € F' in A’ wird wegen g(F’) C F auf einen Endzustand von A
abgebildet, so dafi A das Wort w bzw. den Trace [w] akzeptiert.
D: Ein Zustand s € S in A heifit in A’ interpretierbar, wenn es einen Zustand s’ € S’ in A’
mit g(s') = s gibt. Da g injektiv ist, ist s’, wenn der Zustand existiert, eindeutig bestimmt.
Nach Konstruktion von §, wird in A ein interpretierbarer Zustand mit demselben Ubergang
wie in A’ wieder in einen interpretierbaren Zustand tiberfiihrt. Der Anfangszustand von A ist
interpretierbar durch den Anfangszustand von A’. Sei s/ = (s{ ,...,8]) € F ein Endzustand
von A. Sei s/’ € S die Interpretation von s/. Nach Definition von F sind die Komponenten
der slf Komponenten von s/ und lokale Endzustiinde der Teilautomaten von A’. Weil die
Endzustandsmenge von A’ lokal definierbar ist, gilt somit s/ € F’. Alles in allem liBt sich
eine akzeptierende Zustandsfolge in A durch eine akzeptierende Zustandsfolge fiir das gleiche
Wort in A’ interpretieren: T'(A) C T'(A'). O

Satz 5.3.8 (Charakterisierung von DLE (X, ]))

Sei T € Erk(X, 1) eine erkennbare Trace-Sprache tiber dem Alphabet mit Unabhingigkeits-
relation (X,1). Seien ¥q,...,%, C 3 die maximalen D-Cliquen von (X, 1).
Es gilt:

T e DLE(X,I) < N\ N VPEH=PFPr)=teT

teE(X,I)ie{l,...,n} reT

Beweis:

=: Zu T gibt es nach dem vorangegangenen Lemma einen deterministischen EAA A in
Normalform mit lokal definierbarer Endzustandsmenge.

Sei t € E(X,]) ein Trace mit A VTR-(t) = P,(r). P,(r) ist das kiirzeste Anfangsstiick

ie{l,...n} re

von r, das alle Vorkommen von {Zeich];an aus der maximalen D-Clique ¥; enthélt. Folglich ist
der auf ¥; arbeitende Teilautomat P; nach Abarbeitung von P;(r) im selben Zustand wie
nach Abarbeitung von r. Da dies ein lokaler Endzustand ist, es fiir jeden Index einen solchen

Trace r € T gibt und die Endzustandsmenge lokal definierbar ist, erreicht A mit ¢ einen
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Endzustand, und es gilt t € T'.
<: Sel T € Erk(X, ) eine erkennbare Trace-Sprache mit

A AN VEWH=BR@r=tel

teE(S,I) i€{1,....,n} r€T

Zu T wird nach Zielonka der deterministische EAA A = (Py,...,P,,Z, D, F) konstruiert
(vgl. Abschnitt 4.1). Es wird weiterhin definiert:

Fl=p;, (BNt e T} firi=1,...,n

F=p; FI X ... xF],
A/ =Df (Ply"‘upnaz-7,D7f,)

Die Behauptung ist jetzt T(A") = T. Die Teilmengenbeziechung T'(A) C T'(A’) ist klar, weil
F C F.Seit e T(A). t iberfithrt A" in den Zustand ((Pyi(t)),...,(P.(t))) € F'. Die
(P;(t)) sind aufgrund der Definition von F’ lokale Endzusténde, und es gibt Traces r; € T
mit (P;(r;)) = (P(t)) fir alle ¢ = 1,...,n. Wenn P;(r;) und P;(¢) also zur selben ~-Klasse
gehoren, sind sie ~-dquivalent und insbesondere syntaktisch kongruent. Folglich gilt fiir alle
t, € B(,):

P(rit, €T < P(t)t,eT.

Sei t,, der Trace mit P;(r;)t,, = r; € T. t,, enthélt kein Zeichenvorkommen aus ;. Sei 7}
nun P;(t)t,,. Aus der syntaktischen Kongruenz von P;(r;) und P;(t) ergibt sich 7} € T'. Weil
t.. kein Zeichenvorkommen aus ¥; enthélt, gilt P;(r}) = P;(t) fir alle i € {1,...,n}. Mithin
bekommen wir aus der Eigenschaft von T: ¢t € T = T'(A). Schliellich gilt also T' = T'(A’)
und 7' € DLE(X, I), weil die Endzustandsmenge von A’ lokal definierbar ist. O

Korollar 5.3.9 (Entscheidbarkeit von DLE(3, I))

Sei T C E(X,1) eine erkennbare Trace-Sprache.
Das Problem ,T € DLE(X,1)?¢ ist entscheidbar.

Beweis:

Der Beweis zu Satz 5.3.8 nutzt in der Riickrichtung Zielonkas effektiv ausfiihrbares Kon-
struktionsverfahren fiir den deterministischen EAA zu T aus. Der Schritt zum Automaten
A’ mit der lokal definierten Endzustandsmenge ist einfach. Beide EA As sind mit ihren globa-
len Zustianden gewohnliche endliche Automaten, deren Aquivalenz entschieden werden kann.
O

5.4 Abschlufleigenschaften von DLE (X, )

Mit der neuen Charakterisierung der DL FE-Trace-Sprachen lassen sich die Abschlueigen-
schaften der Sprachklasse untersuchen.
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Lemma 5.4.1 (Abschlufl von DLE(X, ) gegen Schnitt)

Seien T, Ty € DLE(X, 1) zwei deterministisch lokal definierbare Trace-Sprachen.
Fiir den Durchschnitt von Ty und Ty gilt:

TiNTy € DLE(S, )

Beweis:
Sei t € E(3, 1) ein beliebiger Trace mit

AV RO =PR0).

i€{l,..,n} reTiNT>

Der Trace r € T4 N Ty (jeweils zu i € {1,...,n}) liegt insbesondere in 77 und in 75, also

AV RO=PRE) wd AV R()=R0).

i€{l,...,n} rely i€{l,..,n} r€l>

Weil T7 und T5 deterministisch lokal definierbar sind, ergibt sich mit der Charakterisierung
aus Satz 5.3.8 t € T} und t € 15, somit ¢t € T} N T5. Die Trace-Sprache 17 N 15 erfiillt also
ebenfalls die in Satz 5.3.8 formulierte Anforderung. Die Ausnutzung der Riickrichtung von
Satz 5.3.8 ergibt schliellich Ty N1y, € DLE(X, I). O

Lemma 5.4.2 (Vereinigung und Komplement auf DLE(X, 1))

Die Klasse DLE(X, 1) ist gegen Vereinigung und Komplement beziglich E(X, 1) abgeschlos-
sen <= I =1

Beweis:

=: Wenn [ # () ist, gibt es Zeichen a,b € ¥ mit (a,b) € I. Seien 0. B. d. A. 1,35, %3 C X
maximale D-Cliquen mit a € 3, b € X5 und a,b ¢ ¥3. Als Gegenbeispiel fiir den Abschlufl
gegen Vereinigung dient die Sprache T' = {[a], [0]}.

Sei T = {[a]} und sei T» = {[b]}.

T7 ist deterministisch lokal definierbar, weil ein deterministischer EAA fiir 77 nur einen
globalen Endzustand haben mufl. Ebenso ist T, € DLE(X, I). Fir T = Ty UT;, wird t = [ab]
betrachtet:

!

—~
~

SN—
Il

la] ist Pi(ry) mit ry = [a] € T
Py(t) = [b] ist Pa(re) mit 1o = [b] € T

Pg(t) = [6] ist Pg(Tg) mit s = [CL] eT

Wegen [ab] ¢ T ist T nach Satz 5.3.8 nicht deterministisch lokal definierbar und daher
DLE(X,I) nicht gegen Vereinigung abgeschlossen.

Zusammen mit Lemma 5.4.1 148t sich folgern, da DLE(3,I) mit I # () auch nicht gegen
Komplement abgeschlossen ist.

<: Fir I = 0 gilt DLE(X,I) = Erk(X,I). Die erkennbaren Trace-Sprachen sind nach
Lemma 3.1.1 gegen Vereinigung und Komplement abgeschlossen. O
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Lemma 5.4.3 (Abschlufl von DLE gegen Synchronisation)

Seien T € DLE(X,1) und T" € DLE(Y',I') zwei deterministisch lokal definierbare Trace-
Srachen. Sei (X", 1") das durch die Synchronisation entstehende Alphabet mit Unabhdingig-
keitsrelation.
Es gilt:

T|T" € DLE(",1")

Beweis:

Das Lemma 148t sich einfacher durch Betrachtung des Automatenmodells als mit Hilfe der
Charakterisierung beweisen.

Seien A und A’ deterministische EAAs mit lokal definierbaren Endzustandsmengen und mit
T(A) =T bzw. T(A") = T'. Sei A” = A||A" der in Definition 3.4.1 definierte Synchro-
nisationsautomat. Nach Satz 3.4.2 ist T||T" = T(A||A’). Es bleibt also zu zeigen, dafl der
Synchronisationsautomat 4" deterministisch und seine Endzustandsmenge lokal definierbar
ist.

i) Die Menge der Anfangszustédnde von A" ergibt sich als Kreuzprodukt der Mengen der
Anfangszustande von A und A’. Beide sind einelementig, weil A und A’ deterministisch
sind. Folglich hat A” genau einen Anfangszustand.

ii) Die Ubergangsrelation 6” von A” wird fiir a € £\ ¥’ und a € ¥’ \ ¥ vom Automaten
A bzw. A’ iitbernommen. Die Uberginge fiir solche a € ¥ U ¥/ sind mithin wie in A
bzw. A’ deterministisch.

Fiir a € ¥ N Y wird die Menge der im a-Ubergang erreichbaren Zusténde als Kreuz-
produkt definiert (vgl. Definition 3.4.1 auf Seite 42):

1 !
(5a(si1, Cey Sil) =bf 5(1(81'1, ey Sik) X 5a(sik+1’ R 7Sil>
Die beiden Mengen d4(s;,, - .., 5;,) und d;,(s;,,,, ..., s;) sind einelementig oder leer, so
daf auch 0/ (s;,, ..., s;) wieder hochstens einelementig ist.

Mit i) und ii) ist nachgewiesen, daf§ A" deterministisch ist.

iii) Seien F und F’ die Endzustandsmengen von A bzw. A’. Die Menge der Endzustdnde
des Synchronisationsautomaten ist 7’ = F x F', ist also lokal definierbar, weil auch

F und F’ lokal definierbar sind. O

Lemma 5.4.4 (Prifixabschluf3, Spiegelung und Verkettung auf DLE(X, 1))

Die Klasse von Trace-Sprachen DLE (X, I) ist gegen PrdifizabschlufS, Spiegelung bzw. Verket-
tung abgeschlossen
<= D=2\ ist transitiv

Beweis:
=: Es reicht aus, ¥ = {a,b,c} mit I = {(a,b),(b,a)} zu betrachten. Die maximalen D-
Cliquen von (X, 1) sind X1 = {a,c} und 35 = {b, c}. Die Trace-Sprache T' = {[ac], [bc]} ist
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Abbildung 5.3: Deterministischer EAA fiir {[ac], [bc]}

deterministisch lokal definierbar. Abbildung 5.3 zeigt einen deterministischen EAA, der T
erkennt und nur einen Endzustand hat.

T € DLE(X,I) 1aBt sich auch mit Satz 5.3.8 begriinden, wenn man P;(T) = {Pi(t) €
EX,D|teT} =T und Py(T) =T beriicksichtigt.

i) Pref(T) = {[e], [al, [b], [ac], [bc]} ist nicht deterministisch lokal definierbar, weil

Py ([ab]) = Pi([a]) und [a] € Pref(T),
Py([ab]) = P5([b]) und [0] € Pref(T),
aber [ab] ¢ Pref(T).

ii) T® = {[ca],[cb]} gehort nicht zu DLE(X, I), weil

Py([cab]) = Pi([ca]) und [ca] € TE,
Py([cab]) = Py([cb]) und [cb] € T,
aber [cab] ¢ T,

iii) Fiir die Verkettung werden die Sprachen 7} = [(ca)*] und Ty = [(cb)*] betrachtet.
Beide sind deterministisch lokal definierbar, nicht jedoch T o Ty = [(ca)*(cb)*], weil
[cal, [¢b] € T} o Ty und [cab] ¢ Ty o Ts.

«: Wenn D transitiv ist, sind die maximalen D-Cliquen in (%, I) die D-Aquivalenzklassen
Ky, ..., K, € ¥ von (X, ). Die Teilautomaten eines EAAs in Normalform zu (X, I') arbeiten
mit den K; als Teilalphabeten. Jedes Zeichen gehort zu einer Aquivalenzklasse, folglich gilt
|Dom(a)| = 1 fiir alle Zeichen a € X. Somit ist ein solcher EAA schwach kooperierend und
wegen der lokal definierbaren Endzustinde modularisiert. Also gilt fiir transitive D = 32\ I:
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DLE(X,I) = SYN(X,I). Die synchronisierten Trace-Sprachen sind nach Lemma 5.1.3 gegen
Spiegelung und bei transitivem D nach Lemma 5.1.5 gegen Préfixabschlufl bzw. Verkettung
abgeschlossen. O

An den Lemmas 5.4.2 und 5.4.4 wird deutlich, wie die automatenunabhéngige Charakteri-
sierung von DLFE(X, I) die Argumentation erleichtert. Es mufl nur nach einem bestimmten
Trace gesucht werden, um zu zeigen, dafl es zu einer gegebenen erkennbaren Trace-Sprache
keinen DLE-Automaten gibt.

5.5 Beziehungen zwischen DLFE(Y,I) und bereits defi-
nierten Sprachklassen

In diesem Abschnitt werden Teil- und Schnittmengenbeziehungen zwischen den schon defi-
nierten Sprachklassen geklart, indem konkrete typische Trace-Sprachen aus Differenzmengen
vorgestellt werden.

Durch Betrachtung des Automatenmodells ergeben sich folgende Inklusionen:

SYN(S,1) C SKA(S,I) C Erk(S, 1)
SYN(S,I) C DLE(S,1) C Erk(S, 1)

Die folgenden Gegenbeispiele werden zeigen, dafl keine weiteren Teilmengenbeziehungen gel-
ten. Insbesondere sind die aufgefiithrten Inklusionen echt.

Lemma 5.5.1 (Typische Sprache aus SKA(X, 1))
Fiir die Sprachklassen SKA(X, 1) und DLE(X,1) gilt:

SKA(X, )\ DLE(X,I) =0 < [ =10

Beweis:

=: Wenn [ # () ist, gibt es Zeichen a,b € ¥ mit (a,b) € I. Sei TW = {[a], [b]} € Erk(Z,I).
Die Trace-Sprache wurde schon mehrfach als Beispiel herangezogen. T ist endlich und
daher nach Lemma 3.4.11 in SKA(X,I). TY ¢ DLE(X,I) folgt aus Lemma 5.3.2.

< Fir I =0ist SKAX,I)=DLE(X,I) = Erk(X,I). a

Lemma 5.5.2 (Typische Sprache aus DLE(X, 1))
Fiir die Sprachklassen SKA(X, 1) und DLE(X, 1) gilt:

DLE(S, 1)\ SKA(S,I) =0 < D =YX\ ist transitiv
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Abbildung 5.4: EAA fiir T® = [a*bca*]

Beweis:

=: Wenn D nicht transitiv ist, gibt es drei Zeichen a,b,¢c € ¥ mit (a,b), (a,c) € D und
(b,c) € I. Es wird die Trace-Sprache T® = [a*bca*] betrachtet.

T® € DLE(X,I): Der EAA in Abb. 5.4 ist deterministisch, hat nur einen Anfangs- und
einen Endzustand und erkennt 7).

T ¢ SKA(X,I) wurde bereits im Beweis zu Lemma 5.2.4 gezeigt.

<: Wenn D transitiv ist, sind die maximalen D-Cliquen in (3, I) seine D-Aquivalenzklas-
sen. Sei T' € Erk(X,I) eine erkennbare Trace-Sprache iiber einem solchen Alphabet mit
Unabhéngigkeitsrelation. Zu T' gibt es nach Zielonka einen deterministischen EAA in Normal-
form, der T erkennt. Die Teilautomaten dieses EAAs haben die D-Aquivalenzklassen als ihre
Teilalphabete. Jedes Zeichen gehort zu genau einer Aquivalenzklasse, folglich |Dom(a)| = 1
fiir alle Zeichen a € 3. Somit ist der EAA schwach kooperierend und 7' € SKA(X, I). Bei
transitivem D ist also SKA(X, 1) = Erk(X,1) und DLE(X, 1)\ SKA(X,I) = DLE(3,1) \
Erk(3,1) = 0. -
Mit den beiden Lemmas sind die Teilmengenbeziehungen zwischen den Sprachklassen fast
geklart. DLE(3,1) U SKA(X, ) fiillt fur nichttransitive D die Klasse Erk(3, I) nicht aus,
denn aus den Sprachen 7™M und T 18t sich leicht eine erkennbare Sprache konstruieren,

die weder zu DLE(X, I) noch zu SKA(, I) gehért (etwa T U {[d]} mit einem neuen von
a,b und ¢ unabhéngigen Zeichen d).

Die letzte Frage ist, ob jede Trace-Sprache, die sowohl durch einen schwach kooperierenden
EAA als auch durch einen deterministischen EAA mit lokal definierbaren Endzusténden
dargestellt werden kann, auch synchronisiert ist.

Lemma 5.5.3 (SYN(X,I) echte Teilmenge von DLE(X, )N SKA(X, 1))
(DLE(S, )N SKA(S, 1)\ SYN(S,I) =0 < D =X*\1 ist transitiv

Beweis:
= Esreicht aus, das Alphabet mit Unabhéngigkeitsrelation (X, 1) = ({a, b, ¢}, {(a,b), (b,a)})
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zu betrachten. Die Trace-Sprache aus (DLE(X, [)NSKA(X, 1))\ SYN(X,I) ist nun T®) =
{lac], [bc]}. Begriindung:

Abb. 5.3 zeigt einen deterministischen EAA fiir T mit einem Anfangs- und einem Endzu-
stand. T® ist daher eine Sprache aus DLE(X, I). Weil T® endlich ist und alle endlichen
Trace-Sprachen iiber (3,1) zu SKA(S, I) gehoren (Lemma 3.4.11), gilt T®) € SKA(S, ).
T®) ist nicht synchronisiert, weil

T a0 1T o) = {lac], [} L[], [be]} = {[el, lac], [be], [abe]} # T
Folglich gilt T® € (DLE(X,I) N SKA(S, 1))\ SYN(X,I).

<: Ein EAA in Normalform zu einer Trace-Sprache iiber einem Alphabet mit Unabhéngi-
keitsrelation mit transitiver Abhéngigkeitsrelation ist schwach kooperierend, weil jedes Zei-
chen in nur einem Teilautomaten verarbeitet wird. Wenn der EAA aulerdem determini-
stisch und seine Endzustandsmenge lokal definierbar ist, sind die Teilautomaten autonom
arbeitende endliche Automaten. Der EAA ist modularisiert. Bei transitivem D gilt daher
DLE(X,I) = SYN(X,I) und folglich (DLE(X, I)NSKA(X, 1))\ SYN(X,I) = 0. O

Die Teilmengenbezichungen bei nichttransitivem D zwischen den behandelten Sprachklassen
zeigt Abb. 5.5.

SKA(Z, 1)

Erk(z, 1)

DLEE, 1)

Abbildung 5.5: Teilmengenbeziehungen zwischen den bisher betrachteten Sprachklassen

5.6 Deterministisch-sichere Trace-Sprachen

Wie in Abschnitt 3.6 bereits gezeigt wurde, gibt es erkennbare Trace-Sprachen, zu denen
kein deterministischer und sicherer (, verklemmungsfreier) EAA angegeben werden kann.
Die Klasse der deterministisch-sicheren Trace-Sprachen ist somit eine echte Teilmenge der
erkennbaren Trace-Sprachen.
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Definition 5.6.1 (Klasse der deterministisch-sicheren Trace-Sprachen)

Sei T C E(X, 1) eine Trace-Sprache iber dem Alphabet mit Unabhdingigkeitsrelation (3,1).

i) T ist determinstisch-sicher
<, T =10 oder es gibt einen deterministischen und sicheren EAA A mit T(A) =T
und I 4= 1.

it) DS(3,1) C Erk(X, 1) ist die Klasse der determinstisch-sicheren Trace-Sprachen iber
(X, 1).

Ein EAA verklemmt, wenn zwei Teilautomaten nebenléaufig in lokale Zustédnde laufen, deren
Kombination einen globalen Zustand ergibt, von dem aus kein Endzustand erreicht werden
kann. Wie bei den deterministischen EAAs mit lokalen Endzustdnden wird in den determi-
nistischen sicheren EAAs, diesmal fiir alle erreichbaren lokalen Zusténde, die freie Kombi-
nierbarkeit verlangt. Die deterministisch-sicheren Trace-Sprachen kénnen so automatenun-
abhéngig iiber DLE(X, I) charakterisiert werden. Fiir den Beweis ist ein Lemma notwendig,
mit dem von der Erreichbarkeit von lokalen Zusténden auf die Erreichbarkeit von globalen
Zustédnden geschlossen werden kann.

Lemma 5.6.2 (Levi-Lemma angewendet auf deterministische EA As)

Sei A ein deterministischer EAA dber (3, 1) mit der Menge von globalen Zustinden S, und
seit € E(X,1) ein Trace, wobei P,(t) den EAA A in den globalen Zustand s, € S und Ps(t)
den EAA in den globalen Zustand sz € S tberfihrt (a, 8 C {1,...,n}).

Dann ist mit P, g(t) ein Zustand saup € S erreichbar.

Beweis:

P,(t) und Ps(t) sind Anfangsstiicke von ¢, folglich gibt es Traces r,,rz € E(X,I) mit
P,(t)ro = Ps(t)rz = t. Nach dem Levi-Lemma fiir Traces (Lemma 2.2.11) 1&8t sich ¢ eindeu-
tig zerlegen als t = tot,tst, mit

i) P(t) =tota, 7o =tst,
ii) Pg(t) = totg, rg = taty
iii) Alph(ty) x Alph(tg) C I

to ist ein Anfangsstiick von P,(t), so dafl A mit ¢, ebenfalls einen Zustand s;, € S er-
reicht. Da A deterministisch ist, ist s;, eindeutig bestimmt. Von den anschliefenden Zu-
standsiibergéingen bei Abarbeitung von ¢, sind nur Teilautomaten P; mit X; N Alph(t,) # 0
betroffen. Ebenso 1483t sich die Menge der Teilautomaten bestimmen, die an der Abarbeitung
von tg beteiligt sind. Wegen iii) sind diese beiden Teilautomatenmengen disjunkt, so daf§ be-
ginnend bei s;, die Zustandsiibergénge fiit ¢, und ¢z unabhéngig voneinander ausgefiihrt
werden konnen. Es ergibt sich ein erreichbarer Zustand s, g € S. O

Der Zusammenhang zwischen den beiden Sprachklassen DLE(3, I) und DS(X, I) kann nun
folgendermaflen konkretisiert werden:
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Satz 5.6.3 (Beziehung DLE(X,I) — DS(X,1))
Sei T C Erk(X, 1) eine erkennbare Trace-Sprache tber (X,1). Es gilt:

T € DS(S,1) <= Pref(T) € DLE(S, )

Beweis:
=: Sei A ein deterministischer und sicherer EAA mit [, = I und T(A) =T. Sei t € E(X,])
ein Trace mit der Eigenschaft

A V  B(t)=P(r).

i€{1,...,n} rePref(T)

Offensichtlich gilt fiir ¢ selber schon A Pi(t) € Pref(T). Die P;(t) iiberfithren in A den
n}

Anfangszustand in eindeutig bestimmte erreichbare globale Zusténde, weil sie Anfangsstiicke
von Traces aus T'(A) sind und A deterministisch ist. Nach Lemma 5.6.2 wird folglich auch
Zustandsfolgg.’in einen Endzustand fortsetzen, denn A ist sicher. Folglich ist ¢t € Pref(7T)
und somit nach Satz 5.3.8 Pref(T) € DLE(X, ).

<: Sei T C E(3,1) eine nichtleere Trace-Sprache mit Pref(T) € DLE(X,I). Zu T wird
nach Zielonka (vgl. Abschnitt 4.1) der deterministische EAA konstruiert. In diesem EAA
werden alle lokalen Zusténde gestrichen, die in keiner akzeptierenden Zustandsfolge als Kom-
ponenten von globalen Zustédnden auftreten. Die erkannte Trace-Sprache bleibt von dieser
Operation unberiihrt. Sei A der so reduzierte EAA nach Zielonka. Die Zustandsmenge von
A ist nicht leer, weil T # (. A ist deterministisch.

Sei s = (s1,...,Sy,) ein erreichbarer Zustand in A und t € E(X, ) ein Trace, mit dem s vom
Anfangszustand aus erreicht wird. Die lokalen Zustédnde s; treten in globalen Zusténden
st=(st,...,8,...,s") auf, die in akzeptierenden Zustandsfolgen von A vorkommen.

Sei r; € E(3, 1) ein Trace, mit dem s’ vom Anfangszustand aus erreicht wird. Weil von s’
aus ein Endzustand erreichbar ist, gilt r; € Pref(T). Die vier Traces t,r;, P;(t) und P;(r;)
iiberfithren den Teilautomaten P; in den Zustand s;. Nach Zielonkas Konstruktion gilt somit
Pi(t) = P,(r;), also insbesondere P;(t) ~r P;(r;) und P;(t) ~r P;(r;). Weil mit r; € Pref(T)
auch P;(r;) in der Préfixsprache von T liegt und wie gerade gesehen P;(t) und P;(r;) syntak-
tisch kongruent beziiglich T sind, gilt P;(t) € Pref(T'). t hat also die Eigenschaft

A V  B(t)=P(r)

1€{1,...,n} rePref(T)

(setze r =p; P;(t)), und nach Satz 5.3.8 gilt daher t € Pref(T'), weil Pref(T) € DLE(X,I).
Der Zustand s war mit ¢ erreichbar, also ist wegen ¢ € Pref(T) von s aus ein Endzustand
erreichbar. Somit ist A ein deterministischer und sicherer EAA und 7' € DS(X, 1). O

Fir DS(X,I) werden wieder die Abschlueigenschaften beziiglich der mengentheoretischen
Operationen, der Spiegelung, der Synchronisation, des Préfixabschlusses und der Verkettung
untersucht.
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Lemma 5.6.4 (DS(X, ) abgeschlossen beziiglich Pref)
Sei T € Erk(X,1) eine erkennbare Trace-Sprache. Es gilt:

T € DS(,1) = Pref(T) € DS(S,1)

Beweis:
Die Behauptung folgt aus Satz 5.6.3. g

Im folgenden Lemma wird die Charakterisierung von DS(X, I') ausgenutzt, um fiir konkrete
Trace-Sprachen zu zeigen, dafl sie nicht deterministisch-sicher sind.

Lemma 5.6.5 (Mengentheoretische Operationen auf DS(X%, 1))
Die Klasse DS(X, 1) ist beziiglich der Operationen U, \ und N abgeschlossen <= I =)

Beweis:

= Es reicht aus, das Alphabet mit Unabhéngigkeitsrelation (X, 1) = ({a,b}, {(a,b), (b,a)})
heranzuziehen. Fiir die Vereinigung, das Komplement und den Schnitt kénnen Gegenbeispiele
fiir die Abgeschlossenheit von DS(3, I') angegeben werden:

i) Vereinigung U:
Die Trace-Sprachen T, = {[a|} und T, = {[b]} sind deterministisch-sicher. T'= T, U T},
ist nicht deterministisch-sicher, wie folgende Uberlegung zeigt: Die i- Anfangsstiicke von
t = [ab] sind [a] und [b] und liegen in Pref(T'), es gilt aber ¢ ¢ Pref(T). Demnach ist
Pref(T) ¢ DLE(X, ) nach Satz 5.3.8 und T' ¢ DS(X, ) nach Satz 5.6.3.

ii) Komplement \:
Sei T'={t € E(3,1)||t| > 2}. T wird vom EAA in Abbildung 5.6 erkannt.
Der Automat ist deterministisch und sicher. Jeder erreichbare Zustand kann in den

Endzustand (s?, s3) iiberfiihrt werden. Das Komplement von T'ist T = {[¢], [a], [b]}. Mit
der gleichen Argumentation wie fiir {[a],[b]} in i) kann gezeigt werden: T' ¢ DS(X,T).

iii) Schnitt N:
Die Trace-Sprachen T7 = {[al, [0], [aab]} und Ty = {[a], [b], [abb]} sind deterministisch-
sicher, wie der EAA in Abbildung 5.7 zeigt.

Ty NTy ergibt {[a], [b]}. {[a], [b]} ¢ DS(X,I) wurde bereits in i) gezeigt.

«: Jede erkennbare Trace-Sprache iiber (X,() ist deterministsch-sicher. Die erkennbaren
Trace-Sprachen sind gegen die mengentheoretischen Operationen abgeschlossen (Lemma
3.1.1). O

Lemma 5.6.6 (Spiegelung und Verkettung auf DS(%, 1))

Die Klasse DS(X, 1) ist gegen Spiegelung bzw. Verkettung abgeschlossen
— I=0vI=3%?\id
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Abbildung 5.6: EAA fiir die Trace-Sprache {t € E(X,1)||t| > 2}

Beweis: =: Wenn [ nicht trivial ist, gibt es in (X3, ) zwei abhéngige Zeichen und zwei
unabhéngige Zeichen. Es lassen sich zwei Félle ableiten, von denen mindestens einer vorliegen
muf3:

i) Es gibt drei Zeichen a,b,c € ¥ mit (a,b) € I und (a,c), (b,c) € D.

(a) Fiir die Spiegeloperation wird die Trace-Sprache T' = {]ca], [ccb]} untersucht.
Einen deterministischen und sicheren EAA fiir T zeigt Abbildung 5.8, folglich
haben wir T € DS(%, ).

Fiir die Spiegelsprache T% = {[ac], [bcc]} gilt andererseits [a], [b] € Pref(T%) und
lab] & Pref(TR®). T® ¢ DS(X, ) ergibt sich wieder aus den Sitzen 5.3.8 und
5.6.3.

(b) Die Trace-Sprachen T} = [(ca)*] und T = [(cb)*] sind deterministisch-sicher.
Ty o T5 ist nicht deterministisch-sicher, weil [ca], [cb] € Pref(T} o Ty) und [cab] ¢
PT’@f(Tl @) TQ)

ii) Es gibt drei Zeichen a,b,d € ¥ mit (a,b), (b,d) € I und (a,d) € D.

(a) Hier spielt die Trace-Sprache T' = [(ad)*b U (ad)*a] die entscheidende Rolle. Ein
EAA fiir T besteht aus einem Teilautomaten fiir die Zeichen {a,d} und einem
Teilautomaten fiir {b}, die schwach kooperieren. Im deterministischen EAA fiir T’
kann jeder erreichbare Zustand, der nicht Endzustand ist, mit b oder d in einen
Endzustand tiberfithrt werden. Daher 7' € DS(X, I).

TR = [b(da)* U a(da)*] ist mit der gleichen Begriindung wie bei i) nicht determi-
nistisch sicher: [al, [b] € Pref(T%), [ab] ¢ Pref(T%)
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Abbildung 5.7: Deterministischer und sicherer EAA fiir die Trace-Sprache {[al, [0], [aab]}
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Abbildung 5.8: Deterministischer und sicherer EAA fiir die Trace-Sprache {[cal, [ccb]}

(b) T1 = {[¢], [bd]} und T5 = {[e], [a]} sind deterministisch-sicher, nicht jedoch
TioTy = {[¢], [a], [bd], [bdal]}, weil [a], [b] € Pref(T)oT3) und [ab] ¢ Pref(T)0T3).

<: Fir I =0 ist DS(X,I) = Erk(X, I). Die erkennbaren Trace-Sprachen sind gegen Spie-
gelung abgeschlossen. Im Falle I = 2\ id konnen alle Zeichen vertauscht werden. Folglich
gilt ([w])? = [w] fiir alle Wérter w € X*. Also ist T = T*,

Mit I = %2\ id sind die Traces iiber (X,I) eindeutig durch die Anzahl der Vorkommen
der einzelnen Zeichen bestimmt. Sei ¥ = {a4,...,a,}. Die Klasse DS(X, I) 148t sich nun
einfacher charakterisieren:

T e DS, 1) < A AN Vm<lla=V A mu<l|t

MYy mn€MNo i€{1,....n} ;€T teT ie{l,...,n}

a:)
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Seien 11, Ty € DS(3, I) zwei deterministisch-sichere Trace-Sprachen. Seien my, ..., m, € INy

vorgegebene Haufigkeiten der Zeichen aq, ..., a, € X. Zu zeigen ist
N Vo omi <l|tie, = V A i < |t
i€{1,...,n} t;€T10T3 teT 0Ty ie{l,...,n}
Aus A Vo om; <t folgt A Vo omy < e, + |t ]e;- Weil Ty und T,

i€{l,...,n} ti€T10T i€{1,...,n} €Tt €Ty
deterministisch-sicher sind, gibt es nach der einfacheren Charakterisierung zwei Traces t’ € T}
und t” € Ty mit
/ / " "
/\ |ti|ai S |t |ai A |tz‘ |Gi S |t |ai‘

Es gilt somit insbesondere fiir t = t't" € T1 o T5:
/\ m; < |t;|ai + |t;,|ai < |t/|a¢ + |t”|ai = |t|ai

Also ist die Implikation nachgewiesen, und nach der Charakterisierung fiir DS(X, T) ist
T10T26D3<Z,]>. O

Lemma 5.6.7 (Synchronisation auf DS(X, 1))

Die Synchronisation von deterministisch-sicheren Trace-Sprachen ergibt nicht in jedem Fall
eine determinstisch-sichere Trace-Sprache iiber dem Synchronisationsalphabet.

Beweis:
Sei (31, 11) = ({a,b},0) und (X9, I1) = ({b,c},0). Wegen I; = Iy = ) sind alle erkennbaren
Trace-Sprachen tiber (X1, ;) und (3, I5) deterministisch-sicher.
Sei Th = {[¢],[ab]} € Erk(Xy,I;) und To = {[b],[c]} € Erk(Xs, I3). Die Synchronisation
von T} und Ty ist iiber dem Alphabet mit Unabhéngigkeitsrelation ({a,b,c},{(a,c),(¢,a)})
definiert:

T = T[T, = {[ad], [}

T ist nicht deterministisch-sicher, denn [a], [¢] € Pref(T) und [ac] ¢ Pref(T). O

5.7 Erkennbare Quasiverbinde

Die letzte der fiinf zu betrachtenden Sprachklassen wird unabhéngig vom EAA definiert. Sie
wird durch eine Abschlufleigenschaft charakterisiert, die auf einer abstrakten Ebene einen
Aspekt nebenlédufigen Verhaltens beschreibt. Demnach treten unabhéngige Ereignisse un-
abhéngig voneinander ein. Fiir eine Trace-Sprache T' C FE(X, 1), die das Verhalten eines
nebenldufigen Systems beschreibt, wird mit [a],[b] € T und (a,b) € I auch [¢],[ab] € T
verlangt, weil andernfalls die Eintritte von a und b sich gegenseitig ausschliefen.

Fiir die Ubertragung dieser Idee auf lingere Traces wird auf die Halbordnung (E(X, 1), C)
(Definition 2.2.10) zuriickgegriffen. Mit der Halbordnung kénnen zwei neue Operationen auf
Traces definiert werden, die Infimum und Supremum ergeben. Fiir eine Menge von Traces ist
der leere Trace [¢] stets eine untere Schranke. Eine obere Schranke existiert nicht in jedem
Fall.
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Definition 5.7.1 (Schnitt und Vereinigung auf Traces)
Seien ty,to € E(X,I) Traces iber (X,1).

i) Der Schnitt t = t1 Mty von t1 und ty ist der beziiglich = maximale Trace t € E(X, 1)
mitt Tty und t C ty.

ii) Gibt es einen Trace s € E(X, 1) mitt; C s und ty C s, so ist die Vereinigung t = t; Uty
von t1 und ty der beziiglich © minimale Trace t € E(X, 1) mit t; Tt und ty C t.

Lemma 5.7.2 (Eigenschaften der Operationen)

i) ty Uty und ty Mty sind eindeutig bestimmi.
ii) Die Operationen U und M sind kommutativ und assoziativ.

iii) Seien ti,ta € E(X,1I) zwei Traces mit ti,to € Pref(s) fir einen dritten Trace s €
E(3,1). Es gilt:
Vor(ty Uty) = Vor(ty) UVor(ts)

Vor(ty Mty) = Vor(ty) N Vor(ts)

Beweis:

i) Es wird zuerst der Fall ¢;,ts € Pref(s) betrachtet. Nach dem Levi-Lemma fiir Traces
gibt es vier Traces to,t',7", 19 € E(3,1) mit tot'r'rg = s, tot’ = t1, ter’ = to und
Alph(t') x Alph(r’") C I. Weil t, sowohl Anfangsstiick von ¢; als auch von ¢, ist, gilt
Vor(ty) € Vor(ty) N Vor(ty). Sei (a,n) ein Vorkommen aus Vor(t;) N Vor(ty). Es ist
a ¢ Alph(t') N Alph(r’), da diese Schnittmenge aufgrund Alph(t') x Alph(r’) C I leer
ist. Folglich ist a € Alph(ty), somit (a,n) € Vor(ty) und Vor(ty) = Vor(ty) N Vor(ts).
Sei t;, € E(X,I) ein Trace mit ¢ C ¢y, t; T to und ¢, C ¢{. Aus den Anfangsstiick-
beziehungen ergibt sich Vor(ty) C Vor(ty) € Vor(ty) N Vor(ta). Wegen Vor(ty) =
Vor(t;) N Vor(ty) bekommen wir Vor(ty) = Vor(t;). Mit to C ¢, gilt demnach ¢, = ¢;,.
Also ist tg mit diesen Eigenschaften beziiglich C maximal und wir haben ¢ty = t; Mt,.
Sei tj ein zweiter maximaler Trace mit tj C ¢y, tj C to. Fiir ¢j gilt ebenfalls Vor(ty) =
Vor(ty) N Vor(ty) = Vor(ty). Eine erneute Anwendung des Levi-Lemmas, diesmal auf
to, to C t1, ergibt ¢ty = t{. Somit ist ¢; M, eindeutig bestimmt.

Die Eindeutigkeit von t; Uty wird analog unter Ausnutzung des Levi-Lemmas gezeigt.
Fiir beliebige t1,ty € E(X,I) ist noch die Eindeutigkeit von t; Mty zu zeigen. Seien
t,t' € E(X,I) zwei beziiglich C maximale Traces mit ¢,#' C ¢, und ¢, ¢ C t5. Wie gera-
de gezeigt wurde, ist der Trace t Ut' eindeutig bestimmt und es gilt ¢, ¢’ C t Ut C t;
und ¢, C t Ut C ty. Aus der Maximalitéat von ¢ und ¢ folgt schlieSlich ¢t =t Ut = ¢t'.
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ii) Die Kommutativitéit von Ll und M ergibt sich aus der Formulierung dieser beiden Ope-

rationen. Seien t,ty,t3 € E(3, I) drei Traces. (t1Mt2)Mt3 ist der beziiglich C maximale
Trace t mit ¢t C ¢, Mty und ¢ C t3. Folglich gilt ¢t C 1, ¢t Tty und t C t3. Seit’ € E(X, 1)
ein beziiglich C maximaler Trace mit dieser Eigenschaft. Neben ¢ C ¢35 haben wir
t' C t1 Mtq, weil 1 Mty das maximale eindeutig bestimmte Element unterhalb von t;
und ¢ ist. Weil ¢ wiederum der maximale und eindeutig bestimmte Trace mit diesen
beiden Eigenschaften ist, gilt ¢ = ¢. Somit ist (¢; M) M¢3 unabhéngig von der Klam-
merung.
(t1Ut9)Ut5 ist definiert, wenn es einen Trace s € F(X, I) mit ¢;Uts C sund t3 C s gibt.
Dann ist aber auch ¢; C s und £, C s, so dafl die Definiertheit von der Klammerung
des Terms unabhéngig ist. (t; U ) Uty = t; U (t2 U t3) wird wie fiir den Schnitt M
bewiesen.

iii) Die Behauptung wurde bereits unter i) bewiesen. O

Definition 5.7.3 (Quasiverbéinde, Klasse EQV (3, 1))
Sei T C E(X,1) eine Trace-Sprache tber (X,1).

i) T ist ein Quasiverband

= N (V GCUALCY)=>tUbLeT AN eT
t1,te€T t'eE(X,I)

ii) EQV(X,1) C Erk(X,1) ist die Klasse der erkennbaren Quasiverbdande tber (3,1).

Die Eigenschaften eines Quasiverbands werden deutlicher, wenn das Levi-Lemma fiir Traces
(Lemma 2.2.11, Abb. 2.3) herangezogen wird. Fiir zwei Traces t1,ts € T mit t; = tot}, t =
toth, und Alph(t)) x Alph(ty) C I gilt im Quasiverband T stets to € T' und tot|th, = totht) € T,
d. h. wenn ¢; und ¢, ein gemeinsames Anfangsstiick ¢, haben und sich nur in den nebenlaufi-
gen Schlufstiicken ¢} und t, unterscheiden, dann gehoren sowohl das Anfangsstiick ¢ty = 1Mty
als auch die Vereinigung tot}t, = t; U to zum Quasiverband 7.

Eine Untersuchung der erkennbaren Quasiverbiande auf Abschluleigenschaften ergibt folgen-
des Bild:

Lemma 5.7.4 (EQV (X, ) gegen Schnitt abgeschlossen)

Seien Ty, Ty € EQV (X, 1) zwei erkennbare Quasiverbinde.
Dann ist der Schnitt Ty N Ty ebenfalls ein Quasiverband: Ty NTy € EQV (X, 1).

Beweis:

Sei T = Ty NTy. Seien ty,ty € T zwei Traces aus T mit t1,t2 € Pref(t') fir einen Trace
t'e BE(X,I).

t; und ¢, sind sowohl Traces aus T} wie aus Ty. Weil T} und T, Quasiverbénde sind, gilt

tiMty € TY Nt Tty €15
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tlthETl/\tlthGTQ,

folglich
tll—]tg ETlﬂTg/\tll_th < TlﬁTQ.

Somit ist T} N T, ein Quasiverband. Weil die erkennbaren Trace-Sprachen gegen Schnitt
abgeschlossen (Satz 3.1.1) und T} und T3 erkennbar sind, ergibt sich schlieBlich T3 N T5 €
EQV (%, 1). O

Lemma 5.7.5 (Erkennbare Quasiverbinde gegen Synchronisation abgeschlossen)

Seien (31, 1) und (3, Iy) zwei Alphabete mit Unabhingigkeitsrelation und sei (X, 1) das Al-
phabet mit Unabhingigkeitsrelation, das sich durch Synchronisation von (31, 1) und (X, I5)
ergibt, es gelte also ¥ =X Uy und X2\ I =32\ [; U2\ I,.

Dann gilt fiir erkennbare Trace-Sprachen Ty € Erk(Xy, 1) und Ty € Erk(Xe, I):

T € EQV(Zl,Il) Ny € EQV(EQ, ]2) = T1||T2 € EQV(E, [)

Beweis:

Seien t,t' € T = Ty||T> zwei Traces aus der Synchronisationssprache und r € E(X, ) ein
Trace mit ¢,#' € Pref(r). Es gibt folglich Traces t;,t}, € E(¥,I) mit tt; = t't}, = r. Sei
ie{1,2}.

Durch Projektion auf (%, I;) =, t¢]s; = 7ls,. Sei nun t; = t|y, und
t, = t'|y, als abkiirzende Schreibweise. Weil T Quaswerband ist und t;,t; € Pref(r|y,), gilt
t; Ut € T; und t; Mt € T;. Zu zeigen ist nun t; Ut = (t U]y,

Beide Traces enthalten die gleichen Mengen von Zeichenvorkommen, weil

Vor(t;Ut;) = Vor(t;) UVor(t))
= (Vor(t)N(X; x IN))U (Vor(t') N (Z; x IN))
= (Vor(t)UVor(t))n(Z; x IN)
= Vor(tUt)n(%; x INV)
= Vor((tut)ls,)

Sei < die Halbordnung der Zeichenvorkommen von ¢ LIt und sei <; die Halbordnung der
Zeichenvorkommen von ¢; LI ¢, (Def. 2.2.7). Abhéngige Zeichenvorkommen sind in ¢; LI ¢, und
(tUt")|s, gleich geordnet, wie folgende Uberlegung zeigt:

Seien (a,n),(b,m) € Vor(t; Ut,) Zeichenvorkommen mit (a,b) ¢ I; und (a,n) <; (b,m).
Aufgrund der Zerlegbarkeit von ¢; LI ¢, in ein gemeinsames Anfangsstiick von ¢; und ¢, und
zwei unabhéngige Schlufistiicke gehoren die abhéngigen Vorkommen (a,n) und (b, m) o. B.
d. A. beide zu den Vorkommen von ¢;. t; war durch Projektion von ¢ auf (¥;, I;) entstanden,
so daf} folglich (a,n),(b,m) € Vor(t). Die Vereinigung ¢ LI’ von ¢ und ¢’ ergibt sich aus
t durch Anhéngen eines Schlufistiicks, so dafl (a,n), (b,m) € Vor(t Ut'). Projektion und
Vereinigung von Traces haben keinen Einflul auf die Reihenfolge von (a,n) und (b, m), also
(a,m) < (b,m) in t U t'. Die Projektion von t U t' auf (X;, I;) schlieBlich respektiert wieder
die Reihenfolge der Zeichenvorkommen, mithin sind (a,n) und (b,m) in (¢t U t')
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wie in t; LI ..

Somit ist ¢; Ut = (t Ut')|s, nachgewiesen. Der Beweis fiir ¢; M ¢, = (¢t M t')|y, kann analog
iiber die Menge der Zeichenvorkommen und ihre Halbordnung gefiihrt werden.

Nachdem ¢; Ut, € T; und t;Mt; € T; bereits gezeigt wurde, haben wir nun (tUt')|s, € T; und
(tMt)|s, € T; fir i € {1,2}. Nach der Definition der Synchronisation gilt folglich t Lit' € T
und t Mt € T. Also ist T ein Quasiverband. Weil die erkennbaren Trace-Sprachen gegen
Synchronisation abgeschlossen sind, haben wir schliefllich 7' € EQV (3, I). O

Lemma 5.7.6 (Vereinigung, Komplement und Verkettung auf EQV (%, 1))

Die Klasse EQV (X, 1) ist gegen Vereinigung, Komplement bzw. Verkettung abgeschlossen
— I=10

Beweis:
= Selen a,b € ¥ zwei unabhéngige Zeichen in (X, I).

i) Die Trace-Sprachen {[a]} und {[b]} sind einelementig und daher erkennbare Quasi-
verbénde. T' = {[a]} U {[b]} ist kein Quasiverband, weil [a] U [b] = [ab] ¢ T. Fiir I # ()
ist EQV (X, 1) also nicht gegen Vereinigung abgeschlossen. Zusammen mit Lemma
5.7.4 ergibt sich, dafl EQV (X, ) in diesem Fall auch nicht gegen Komplementbildung
abgeschlossen ist.

ii) 71 = {[¢], [aa]} und T5 = {[¢], [ab]} sind erkennbare Quasiverbénde.
Ty o Ty = {¢], [aal, [ab], [aaab]} ist kein Quasiverband, weil [aa| M [ab] = [a] ¢ T} o Ts.

<: Wenn alle Zeichen abhingig sind, erfiillt jede erkennbare Trace-Sprache die Anforderun-
gen an einen erkennbaren Quasiverband: EFQV (X,0) = Erk(3,0). Die erkennbaren Trace-
Sprachen sind gegen die mengentheoretischen Operationen und gegen Verkettung abgeschlos-
sen. O

Lemma 5.7.7 (Spiegelung und Prifixabschluf3 auf EQV (%, 1))

Die Klasse EQV (X, 1) ist gegen Spiegelung und Prdfizabschlufi abgeschlossen
— I=0vI=%?\id

Beweis:
=: Wenn die Unabhéngigkeitsrelation nicht trivial ist, liegt einer der beiden folgenden Félle
vor:

i) Es gibt drei Zeichen a,b,c € ¥ mit (a,b) € I und (a,c), (b,c) € D. In diesem Fall wird
die Trace-Sprache T = {[ac], [bc|]} betrachtet. T} ist erkennbarer Quasiverband, weil
die einzigen beiden Traces in 77 nicht Anfangsstiicke eines dritten Traces sind.

TE = {[ca,[cb]} ist kein Quasiverband, weil [cal, [cb] € Pref([cab]) und [ca] U [cb] =
[cab] ¢ TE.

Pref(Ty) = {[e], [a], [b], [ac], [bc] } ist ebenfalls kein Quasiverband,

weil [a], [b] € Pref([ab]) und [a] U [b] = [ab] ¢ Pref(T}).
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ii) Es gibt drei Zeichen a,b,d € ¥ mit (a,b), (b,d) € I und (a,d) € D. Hier ist das
Gegenbeispiel Ty = {[ab], [da]}. Offensichtlich ist T, € EQV (3, I) mit der gleichen Be-
griindung wie bei i). Es gilt TF = {[ab], [ad]} ¢ EQV (X, I), weil [ab], [ad] € Pref([abd])
und [ab] U [ad] = [abd] ¢ T§. Ebenso ist Pref(Ty) = {[e],[al, [b],[d], [ab], [da]} ¢
EQV(3,1), weil [b],[d] € Pref([bd]) und [b] U [d] = [bd] ¢ Pref(T3).

<: Fir I =0ist Erk(X,I) = EQV(X, I). Die erkennbaren Trace-Sprachen sind gegen Spie-
gelung und Préfixabschlufl abgeschlossen.

Falls I = Y2\ id ist, kénnen alle Zeichen in den Traces vertauscht werden, und es gilt T% = T.
Zu zeigen ist noch Pref(T) € EQV(X,1), wenn T € EQV (X, 1):

Seien t1,ta € Pref(T) zwei Traces aus Pref(T). Dann gibt es Traces t),t, € T mit
ty € Pref(t)) und ty € Pref(t,). Weil Traces aus F(X,%? \ id) sich nicht in der Rei-
henfolge verschiedener Zeichen unterscheiden koénnen, sondern nur in der Menge ihrer Zei-
chenvorkommen, haben wir #|t, = t4t]. Folglich gilt ¢},t, € Pref(tit,), und dann wegen der
Quasiverbandseigenschaft von T t] LU t, € T. Well t1,ty € Pref(t)t}) ist, existiert ¢; L ¢o.
Nach Lemma 5.7.2 gilt:

Vor(t; Ute) = Vor(ty) UVor(ty) C Vor(t)) UVor(ty) = Vor(t) U ts)

Somit haben wir ¢; Uty € Pref(t) Ut,), dann ¢; Lty € Pref(T) und schlieSlich ¢; Mty €
Pref(T), weil t, Mty € Pref(ty Uts). Also ist Pref(T) € EQV (X3, 1). O

Die Abschlufleigenschaften der Sprachklassen sind in der folgenden Tabelle zusammengefaft.
Man beachte, dafl bei der Synchronisation von Trace-Sprachen das Alphabet (X, I) verdndert
wird. Die Abschluleigenschaften in der Spalte || beziehen sich daher auf die Sprachklassen
tiber beliebigen (X, ).

U N Kompl.  Spiegel I Pref o
SYNS,I) | I=0 ja = ja ja(L) D transitiv D transitiv
SKAX,I) | ja(L)  ja ja(L) ja ja(L) ja D transitiv
DLEXI) | I=0 ja I'=0 D transitiv.  ja D transitiv D transitiv
DS, 1) |[I=0 I=0 1I=10 I trivial ~ nein ja I trivial
EQV(S,I) | I=0 ja I=1 I trivial ja I trivial I=90

»ja(L)* bezeichnet AbschluBeigenschaften, die in der zitierten Literatur behandelt wurden.
I trivial“ meint I =0V I = X%\ id.

Die Untersuchung der Beziehungen der beiden neudefinierten Sprachklassen zu den Sprach-
klassen SYN(X,1), DLE(X,I) und SKA(X, ) ergibt, da jede deterministisch lokal de-
finierbare Trace-Sprache auch Quasiverband ist und dafl die Klasse der deterministisch-
sicheren Trace-Sprachen quer zu den anderen Sprachklassen liegt.

Satz 5.7.8 (DLE(X,I) Teilmenge von EQV (%, 1))
Sei T € Erk(X,I) eine erkennbare Trace-Sprache. Es gilt:

T € DLE(S,I) =T € EQV (S, 1)
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Beweis:

Sei T'e DLE(X, I) eine deterministisch lokal definierbare Trace-Sprache und seien ¢, € T'
zwel Traces aus T mit ¢,t' € Pref(r) fiir ein r € E(3,1). Zu zeigen ist t Ut t Mt € T.

Sei ¥; C ¥ eine maximale D-Clique in (X,1), sei (a,n) € Vor(t) das letzte Vorkommen
eines Zeichens a € ¥; in ¢t und sei (b,m) € Vor(t') das letzte Vorkommen eines Zeichens
be X int. Wegen t,t' € Pref(r) sind (a,n) und (b,m) Vorkommen in r. Weil a,b € ¥;
ist, sind @ und b abhéngig und es gilt o. B. d. A. (a,n) <, (b,m). Somit ist (a,n) sowohl
Zeichenvorkommen in ¢ wie in ¢ also (a,n) € Vor(t) N Vor(t'). Dann aber gilt mit Lemma
5.7.2 auch (a,n) € Vor(tnt').

Angenommen es gibt ein Vorkommen (¢, 1) € Vor(tMt') eines Zeichens ¢ € ¥; mit (a,n) <;w
(¢,1) und (a,n) # (c,1). Dann gilt auch (a,n) <; (c,1), weil tMt" € Pref(t). Dies widerspricht
der Maximalitit von (a,n) als Vorkommen eines Zeichens aus ¥; in ¢. Also ist (a,n) letztes
Vorkommen eines Zeichens aus ¥; in tM1¢ und P;(¢Mt") = P;(t). Somit ist jedes i-Anfangsstiick
von t Mt" auch -Anfangsstiick von ¢ oder ¢’ und es gilt

' A V'  PR(tnt) = Pi(r).

i€{l,..,n} re{t,t'}

Nach Satz 5.3.8 bekommen wir demnach ¢t ¢ € T, weil T € DLE(X,I). t Ut' € T wird
analog bewiesen. Weil T' erkennbar ist, gilt schlieilich '€ EQV (3, 1). O

Lemma 5.7.9 (DLE(X,I) C DS(X,I) gdw. D transitiv)
Fiir die Sprachklassen DLE(X, 1) und DS(3,1) gilt:

DLE(X,1) C DS(%,1) <= D = X*\ [ ist transitiv

Beweis:

=: Wenn D nicht transitiv ist, gibt es drei Zeichen a, b, ¢ € ¥ mit (a,b) € I und (a, c), (b,c) €
D. Die Trace-Sprache T = {[ac], [bc]} ist deterministisch lokal definierbar, wie der EAA fiir
T in Abbildung 5.3 zeigt. T' ist nicht deterministisch-sicher, weil [al,[b] € Pref(T) und
l[ab] ¢ Pref(T), d. h. jeder deterministische EAA fiir T' verklemmt nach Eingabe von [ab].

<: Die Teilautomaten eines EAAs in Normalform zu einem (X, I) mit transitiver Abhidngig-
keitsrelation arbeiten auf den D-Aquivalenzklassen abhingiger Zeichen. Jedes Zeichen wird
also in nur einem Teilautomaten verarbeitet. Wenn der EAA deterministisch und die Endzu-
standsmenge des EAAs lokal definierbar ist, arbeiten die Teilautomaten autonom auf paar-
weise disjunkten Teilalphabeten. Jeder der Teilautomaten kann um die lokalen Zusténde
reduziert werden, von denen aus kein Endzustand erreichbar ist, ohne dafl die von ihm ak-
zeptierte Teilsprache davon beriihrt wird. Ist die vom EAA erkannte Trace-Sprache nicht leer,
bleiben nach dieser Reduktion mindestens die Anfangszustéande der Teilautomaten zuriick.
In diesem reduzierten EAA kann aus einem erreichbaren Globalzustand jeder Teilautomat
fiir sich in einen Endzustand iiberfithrt werden. Daher ist ein solcher EAA deterministisch
und sicher. O

Neben den Teilmengenbeziehungen SY N(X,1) C DLE(X, )NSKA(X,I) und DLE(3,1) C
EQV (3, 1) lassen sich bei nichttransitivem D keine weiteren Inklusionen zwischen den finf
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definierten Sprachklassen beweisen. Um dies zu belegen und um die Unterschiede zwischen
den Sprachklassen zu verdeutlichen, werden fiir jede Schnittmenge einfache Beispielsprachen
angegeben.

Satz 5.7.10 (Beispielsprachen aus Schnittmengen)

Sei ¥ ={a,b,c,d} ein Alphabet mit der Unabhdngigkeitsrelation

I ={(a,b),(b,a),(b,d),(c,d),(d,b),(dc)}.
D\idistd —a —c —b

i) Die folgende Tabelle gibt Trace-Sprachen aus Differenz- und Schnittmengen an:

N | DS(E, 1) Erk(S,1)\ DS(S, 1)
SYN(X, 1) | {[e], [a], (8], [abl} | {lac], [b]}
DLE(X, 1)\ SYN(X,1) | {[c], [abc]} {lac], [be]}
EQV(S, 1)\ DLE(X, 1) | {[e], [abl} {[ad], [d]}
Erk(®, 1)\ EQV(X,1) | {[al, [b], [a0]} | {[al, [b]}

it) Die in 1) angefihrten Beispielsprachen gehéren zu SKA(X, I). Durch Substitution des
Zeichens a durch die Trace-Sprache [ajasasai|p (D' wie in Abbildung 5.9) in den sechs
Trace-Sprachen auflerhalb von SY N (X, I) bekommt man Beispielsprachen aus den ent-
sprechenden Schnittmengen mit Erk(X, 1)\ SKA(X, I).

AN
N/

23
Abbildung 5.9: Abhéngigkeitsrelation D' mit aq, as, a3 fiir a

Beweis:

i) Die Beweise fiir die Klassenzuordnungen der einzelnen Sprachen folgen in der Idee den
Beweisen der Lemmas 5.6.5, 5.6.6, 5.6.7, 5.7.6 und 5.7.7, in denen Gegenbeispiele fiir
Abschlufleigenschaften angegeben wurden. Insbesondere werden hier erneut die auto-
matenunabhéngigen Charakterisierungen der Sprachklassen SYN(X, 1), DLE(X, 1),
EQV(X,1I) und DS(3,I) ausgenutzt.

ii) Die aufgefithrten Trace-Sprachen sind endlich, also nach Lemma 3.4.11 in SKA(X, [).
Die Trace-Sprache [a}asaszai] mit unabhingigen Zeichen ay und a3 gehort nach Lem-
ma 5.5.2 nicht zu SKA(X, I). Die Klassenzugehorigkeiten der durch Substitution ent-
stehenden Sprachen werden wieder unter Verwendung der automatenunabhéngigen
Charakterisierungen der Sprachklassen bewiesen. O
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Wenn D transitiv ist, sind einige der Schnittmengen leer. So ist in diesem Fall SKA(X, ) =
Erk(X,I) und DLE(X,I) = SYN(X,I). Nach Lemma 5.7.9 gilt auflerdem DLE(X,I) C
DS(3,1). In der Tabelle zu Satz 5.7.10 verbleiben mithin nur die fiinf Beispielsprachen, die
das Zeichen c nicht enthalten.

Abbildung 5.10 zeigt die Teilmengenbeziehungen zwischen den Sprachklassen, wenn D nicht
transitiv ist.

SKA(, 1) EQV(, 1) Erk(z, 1)

Abbildung 5.10: Teilmengenbeziehungen zwischen den Sprachklassen

5.8 Prifixabgeschlossene Sprachklassen

Zwischen den drei Sprachklassen DLE(X, 1), DS(X,1) und EQV (X, I) scheint eine enge
Verwandtschaft zu bestehen. Allen dreien ist gemeinsam, daf§ (bzgl. I) unabhingige Tei-
le eines Traces vom Automaten unabhéngig akzeptiert werden. Wie im letzten Abschnitt
gezeigt, stimmen die drei Klassen im allgemeinen Fall jedoch nicht iiberein, weil sie die
Unabhéngigkeit der Teilautomaten verschieden charakterisieren. Bei Einschrankung auf die
préafixabgeschlossenen Trace-Sprachen werden diese Unterschiede aufgehoben.

Satz 5.8.1 (Schnitt mit Pref(3,1))

Sei Pref (X, 1) die Klasse der prdfizabgeschlossenen Trace-Sprachen iber dem Alphabet mit
Unabhdngigkeitsrelation (3,1).
Es qult:

EQV(S,1)N Pref(S,1) = DLE(S,1) N Pref(S,1) = DS(S,1) N Pref(S, 1)
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Beweis:

DLE(X,I)N Pref(X,1) = DS(X,1)N Pref (X, ) folgt aus Satz 5.6.3.

DLEX,I)N Pref(X,1) C EQV(X,1)N Pref(X,I) ergibt sich aus Satz 5.7.8.
Seinun 7' € EQV(X,1) N Pref(X,I) und sei t € E(X, ) ein Trace mit der Eigenschaft

AV Rit)=F(r).
i€{l,...,n}reT
T € Pref(X,1) ergibt dann P;(t) € T fir allei = 1,...,n. Weil t = Pi(t)U P (t)U. . .U P,(¢)
und 7' € EQV (X, ) bekommen wir ¢t € 7' und dann mit Satz 5.3.8 T € DLE(X, ). O

Der Satz stellt einen Zusammenhang her zwischen der Struktur des deterministischen EA As
(DLE(X, 1)), seinem Verhalten (DS(X,1)) und der AbschluBeigenschaft (EQV (X3, 1)) der
von ihm akzeptierten Trace-Sprache. Mazurkiewicz ([Maz87]) bezeichnet die durch den Satz
charakterisierten Trace-Sprachen als trace structures. Nach Mazurkiewicz werden durch die-
se Trace-Sprachen das Verhalten von endlichen nebenldufigen Systemen beschrieben. Eine
prafixabgeschlossene Trace-Sprache, die anschaulich nicht als Verhalten eines nebenldufigen
Systems interpretiert werden kann, ist 7' = {[¢], [a], [b]} mit (a,b) € I. Auf der anderen
Seite umfafit die Klasse der préfixabgeschlossenen erkennbaren Quasiverbande mehr als die
prifixabgeschlossenen synchronisierten Trace-Sprachen.

Sei beispielsweise (3,1) = ({a,b,c},{(a,b), (b,a)}) das Alphabet mit Unabhéngikeitsrelati-
on und 7" = {[¢], [a], [b], [ab], [ac], [bc]}. T ist ein prifixabgeschlossener erkennbarer Quasiver-
band. T ist nicht synchronisiert, weil [abc| ¢ T

Die im Satz behandelte Sprachklasse soll ndher untersucht werden und bekommt deswegen
einen Namen:

Definition 5.8.2 (Klasse PEQ(X, 1))
Sei (X, 1) ein Alphabet mit Unabhdngigkeitsrelation. Die Sprachklasse

PEQ(S,1) =p; EQV(X,I) N Pref(S,1) C Erk(, 1)

ist die Klasse der prifizabgeschlossenen erkennbaren Quasiverbinde iber (X, 1).

Die folgenden Lemmas machen Aussagen zu den Abschluleigenschaften der préfixabgeschlos-
senen erkennbaren Quasiverbande.

Lemma 5.8.3 (Abschlufl von PEQ(X, ) gegen Pref und Schnitt)
Seien T1,Ty € Erk(X, 1) erkennbare Trace-Sprachen. Es gilt:

i) T, € PEQ(S, 1) = Pref(Ty) € PEQ(S,I)
i) Ty, Ty € PEQ(S,I) = Ty NTy € PEQ(S, I)

Beweis:
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i) ist trivial wegen 71 € Pref(X, ).

ii) Die erkennbaren Quasiverbénde sind nach Lemma 5.7.4 gegen Schnitt abgeschlossen.
Weil der Schnitt von préafixabgeschlossenen Sprachen wieder préfixabgeschlossen ist,
ist PEQ(X, I) somit gegen Mengendurchschnitt abgeschlossen. O

Lemma 5.8.4 (Abschlufl von PE(Q) gegen Synchronisation)

Seien (X1, 11), (39, Is) und (3, I) drei Alphabete mit Unabhingigkeitsrelation mit ¥ = 31U,
Seien Ty € Erk(Xy, 1) und Ty € Erk(Xs, I3) zwei erkennbare Trace-Sprachen. Es gilt:

Ty € PEQ(X1, I1) N Ty € PEQ(Xs, 1) = Th||T> € PEQ(X, I)

Beweis:

Mit 77 und T3 ist nach Lemma 5.7.5 T = T||T ebenfalls ein erkennbarer Quasiverband.
Bleibt zu zeigen, dafl T} ||T» prafixabgeschlossen ist.

Sei t € T1||T5 und ¢ € Pref(t). Dann gibt es einen Trace ty € E(X, 1) mit t'ty = . Sei
i € {1,2}. Durch Projektion auf (3;, [;) bekommen wir /|5, tf|s, = t|s,. Wegen T' = T} ||T,
gilt t|s, € T;. T; ist prifixabgeschlossen, so dafl folglich /|y, € T; fiir ¢ € {1,2}. Aufgrund
von T = T} ||T3 ist dann aber wieder ¢’ € T' und also T' € Pref (X, ). O

Lemma 5.8.5 (Operationen U, \ und # auf PEQ(X,]))

i) Die Klasse PEQ(X, I) ist gegen Vereinigung abgeschlossen <= I =10
ii) Die Klasse PEQ(X, 1) ist nicht gegen Komplement abgeschlossen.

ii) Die Klasse PEQ(X, 1) ist gegen Spiegelung abgeschlossen <= I = %2\ id

Beweis:

i) =: Fiir zwei Zeichen a,b € ¥ mit (a,b) € I 1dBt sich leicht zeigen, dafi die Trace-
Sprachen T, = {[¢], [a]} und T, = {[¢], [b]} préfixabgeschlossene erkennbare Quasi-
verbénde sind, die Vereinigung von T, und 7T} jedoch aus dieser Sprachklasse her-
ausfiihrt.

«: Die erkennbaren Quasiverbénde sind fiir I = () nach Lemma 5.7.6 gegen Vereini-
gung abgeschlossen. Weil aulerdem die préafixabgeschlossenen Sprachen ebenfalls gegen
Vereinigung abgeschlossen sind, gilt die Behauptung.

ii) Die Trace-Sprache {[e]} ist fiir jedes Alphabet mit Unabhéngigkeitsrelation ein prifix-
abgeschlossener erkennbarer Quasiverband. Das Komplement von {[¢]} ist nicht leer
und enthélt den leeren Trace nicht, ist also nicht préafixabgeschlossen.
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iii) =: Wenn I # 32\id ist, gibt es zwei abhiingige Zeichen a, ¢ € 3. Die Trace-Sprache T' =
{[€], [a], [ac]} ist prifixabgeschlossener erkennbarer Quasiverband. T = {[¢], [a], [ca]}
ist nicht préafixabgeschlossen.
<: Fiir alle Trace-Sprachen iiber (X, %2\ id) gilt T# = T. O

Fiir die Klasse PEQ(X, I) 148t sich ein einfaches Entscheiungsverfahren angeben, wenn die
erkennbare Trace-Sprache T' durch einen endlichen Automaten fiir Lin(7T) gegeben ist. Es
wird in zwei Schritten vorgegangen: Zuerst wird gepriift, ob 1" prifixabgeschlossen ist. Wenn
ja, kann im zweiten Schritt unter Ausnutzung des folgenden Lemmas entschieden werden,
ob T' deterministisch lokal definierbar und somit erkennbarer Quasiverband ist.

Lemma 5.8.6 (Kriterium fiir 7€ DLE(X,I) bei T € Pref(3,1))

Sei T € Pref(X,1)N Erk(X, 1) eine prdfivabgeschlossene erkennbare Trace-Sprache. Fir T
qgilt:
T e€DLEX,I) gdw. N N\ tla]eTAtp €T < tlab] €T

teE(3,1) (a,b)el

Beweis:
=:Sei T € DLE(X,I)NPref(3, 1) eine prifixabgeschlossene deterministisch lokal definier-
bare Trace-Sprache. Sei t € E(X, ) ein Trace und a,b € 3 mit (a,b) € I zwei unabhéngige
Zeichen.
tlab] € T = tlal, t[b] € T gilt schon allein wegen T € Pref(3,1).
Sei tla],t[b] € T. Zu T gibt es einen deterministischen EAA A mit T(A) = T und lokal
definierbarer Endzustandsmenge. ¢ iiberfiihrt in A den Anfangszustand in den eindeutig be-
stimmten globalen Zustand s = (sq,. .., s,). Mit a wird s in den Endzustand s} liberfiihrt,
wobei gegeniiber s hochstens die lokalen Zustdnde der Teilautomaten in Dom(a) verédndert
werden. Ebenso wird s mit b in den Endzustand sl} iiberfiihrt, indem hochstens die Teil-
automaten in Dom(b) Zustandsinderungen erfahren. Weil Dom(a) N Dom(b) = 0 und die
Endzustandsmenge lokal definierbar ist, werden die Teilautomaten in Dom(a), Dom(b) bzw.
{1,...,n}\ (Dom(a) U Dom(b)) durch t[ab] folglich in lokale Endzusténde iiberfiihrt. Dem-
nach gilt t[ab] € T
<:Sei T € Pref(X,1)N Erk(X, I) eine préfixabgeschlossene erkennbare Trace-Sprache mit
der Eigenschaft
AN N\ tla eT At eT < tlab] € T.

teE(X,I) (ab)el
Seien t1,ty € T zwei Traces aus T mit t1,t5 € Pref(r) fiir einen beliebigen Trace r €
E(%,I). Nach dem Levi-Lemma fiir Traces konnen ¢; und ¢ zerlegt werden als t; = ¢t} und
to = toth, mit Alph(t)) x Alph(ty) C I. Sei ¢} = [a1...q;] und ¢y = [by...b,]. Sei 0 < i <1
und 0 < 5 < m. Durch Induktion iiber die Summe von ¢ und j wird nun bewiesen, dafl
to[a1 . ..aibl . bj] eT.
Im Falle i + j = 0 ist nur ¢y zu betrachten. ¢ty € T gilt wegen tot) € T und T € Pref(3,1).
Fiir i + j = 1 ergeben sich ty[a1] € T und to[b1] € T aus tot), toth € T und T' € Pref(X,I).
Gelte tolay ... a;by ...b;] € T fiir alle Indizes ¢ und jmit 0 <i <[, 0<j<mundi+j <k.
Es wird tglay...aby...b0;] mit 0 <i <1l 0<j<mund2 < i+ j = k+ 1 betrachtet.
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Fiir i = 0 bzw. j = 0 folgt to[a; ... a;b; ...b;] € T wie im Induktionsanfang aus tot}, tot, € T
und T € Pref(X,I). Sei also @ > 1 und j > 1. Sei t = to[ay...a;—1b1...bj_1]. Nach
Induktionsvoraussetzung gilt t[a;] € T und t[b;] € T. Mit der Eigenschaft von T ist dann
auch t[a;b;] = tolay ... a;by...b;] € T. Also ist tot|ty = t; Uty € T durch Induktion gezeigt.
Somit erfiillt T die Eigenschaft eines Quasiverbands, denn t; Mty = ty € T gilt aufgrund
der Prafixabgeschlossenheit von 7. Mit Satz 5.8.1 ist T" deterministisch lokal definierbar:
T e DLE(X,I). O

Das Entscheidungsverfahren fir , 7 € PEQ(X,I)?“ am deterministischen endlichen Auto-
maten fir Lin(T) (mit Endzustandsmenge F') lauft nun so ab: T € Pref(X,1)?* wird
iiberpriift, indem untersucht wird, ob es einen Zustandsiibergang von einem erreichbaren
Zustand aus F in einen Endzustand aus F' gibt. Ist das nicht der Fall, so ist T' € Pref(%, )
und das Verfahren wird fortgesetzt. Jeder erreichbare Zustand ¢y € F' wird mit jeder Kom-
bination von zwei seiner direkten Folgezusténde ¢}, q7 € F betrachtet. Gilt gy RN qy und

qr LA q}’ mit unabhéngigen Zeichen a und b, so mufl es nach Lemma 5.8.6 einen vierten Zu-

stand ¢” € F' mit ¢f = ¢} und ¢} LA qf geben, wenn T' € DLE(3, I). Offenbar wéchst der
Aufwand dieses Verfahrens mit O(n?), wenn n die Anzahl der Zustéinde des deterministischen
Automaten fiir Lin(T) ist.



Kapitel 6

Die Konstruktion von EAAs zu
Sprachen aus Teilklassen von Erk(X, )

Die in den Kapiteln 3 und 5 definierten Sprachklassen werden z. T. von EA As mit besonderen
Eigenschaften erkannt. Es ergibt sich die Frage, ob durch Ausnutzung der durch die Sprach-
klassen charakterisierten Eigenschaften eine einfachere Automatenkonstruktion moglich ist.
Im Falle der Klasse SY N (X, I) kann diese Frage schnell positiv beantwortet werden. Fiir die
Sprachklassen DLE(X, 1), DS(3, 1) und EQV (X, I) kommen wir zu negativen Ergebnissen.

Fiir synchronisierte Trace-Sprachen ist die Konstruktion eines modularisierten EAAs ein-
fach. Es reicht aus, zu den durch Projektion auf die maximalen D-Cliquen des Alphabets
definierten Wortsprachen die Minimalautomaten zu konstruieren und diese durch Synchro-
nisation (Def. 3.4.1) zu einem modularisierten EAA zusammenzufiigen. Unabhéngig von der
Représentation der gegebenen Trace-Sprache reichen die aus der Theorie der gewohnlichen
endlichen Automaten bekannten Methoden zusammen mit der Automatensynchronisation
aus.

Fiir die Klassen DLE(3, 1), DS(X,1) und EQV (3, I) zeigen wir durch Reduktion, dafl die
Automatenkonstruktion fiir Trace-Sprachen aus diesen Klassen nicht einfacher ist als fiir
erkennbare Trace-Sprachen im allgemeinen. Wenn es fiir die Teilklassen Konstruktionsver-
fahren gibt, dann konnen sie fiir jede beliebige erkennbare Trace-Sprache genutzt werden.

Satz 6.1 (Konstruktion fiir 7€ DLE(X, 1))

Sei T € Erk(X,1I) eine erkennbare Trace-Sprache tber (X,1) und sei ¥/ = ¥ U {z} mit
z & % das um das Zeichen z erweiterte Alphabet. Sei z mit allen Zeichen aus ¥ abhingig,
also I' =, I €X' x X' Die Trace-Sprache T{[z]} ist deterministisch lokal definierbar:

T{[:]} € DLE(Y, I')
Beweis:
Sei A = (P1,...,Pn,Z,D,F) mit P; = (3;,5;) ein deterministischer EAA mit X4 = ¥,
I4=Tund T(A) =T. Es wird auf folgende Weise ein neuer EAA A" = (P;,...,P,,Z,D',F')

konstruiert:
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i) P/ = (X},5]) mit ¥, =3, U{z} und S] = S; U {s}}, wobei s} ein neuer Zustand ist.

ii) Sei fir a € ¥ Dom(a) = {i1,...,i}. Es wird §, : S, x ... x S} — (S}, x...x S )

definiert:
da(S1y .-y sK) fir (sq,...,88) € Si, X ... xS,
! . a ) ) ) I 71 Tk
8 (81, -y 8K) =py { 0 const
iii) Fir das neue Zeichen z ist Dom(z) = {1,...,n}. &, wird gesetzt als
, B {(s),...,s,)} fir(s1,...,s,) €F
5Z(817"'7STL) _Df { @ sonst
iv) Die neue Endzustandsmenge ist F' =5, {(s},...,s,)}

Offensichtlich ist A" deterministisch und seine Endzustandsmenge ist lokal definierbar. Es
ist nun T'(A") = T{[z]} zu zeigen:

C: Sei t' € T(A’) und sei sg der globale Anfangszustand von A und A’. Dann gilt s N

(s),...,5). Nach Definition von &, a € ¥, und ¢, fithrt nur ein 2-Ubergang in den Zustand
(s},...,s,,), und zwar von einem Endzustand sy € F des Automaten A aus. Demnach gibt
es einen Trace t € E(X, 1) mit ¢’ = t[z] und 5o == s; == (s},...,s,). Also gilt ¢’ € T{[2]}.

D:Seit’ € T{[z]}, also t' = t[z] mit ¢t € T'. ¢ iiberfiihrt in .4 den Anfangs- in einen Endzustand
sy € F. Nach Definition von ¢ ist in A’ von s; ein z-Ubergang nach (s},...,s,) € F'
moglich, so dafl ¢/ = t[z] € T(A"). O
Mit einem EA A-Konstruktionsverfahren fiir deterministisch lokal definierbare Trace-Sprachen
bzw. fiir erkennbare Quasiverbédnde konnte fiir jede erkennbare Trace-Sprache T ein EAA
in zwei Schritten konstruiert werden. Zunéchst wird das Verfahren mit der Trace-Sprache
T{[z]} zur Konstruktion eines deterministischen EAAs A = (Py,...,P,,I,D,F) ausge-

nutzt. Es wird dann eine neue Endzustandsmenge F' =,; {s € S| \V s = s;} definiert.
Sy€
Der EAA mit der Endzustandsmenge F’ erkennt die Trace-Sprache T

Mit der gleichen Argumentation wird gezeigt, dafl ein Konstruktionsverfahren fiir determi-

nistisch-sichere Trace-Sprachen nicht einfacher als ein Konstruktionsverfahren fiir beliebige
erkennbare Trace-Sprachen ist.

Satz 6.2 (Automatenkonstruktion fiir 7' € DS(X, 1))

Sei T € Erk(X,1) eine erkennbare Trace-Sprache iber (X,1). Seien z und Z zwei neue
Zeichen, die mit allen Zeichen aus X abhdngig sind, also ¥/ = XU{z,Z} und I' = 1 C ¥/ x ¥,
Die Trace-Sprache T' = T[z]UT[Z] ist eine deterministisch-sichere Trace-Sprache iiber (3, 1).

Beweis:
Sei A = (P1,...,Pn,Z,D,F) mit P; = (%;,5;) ein deterministischer vollstindiger EAA
mit ¥4 =3, I4 = [ und T(A) = T. Es wir ein zweiter EAA A" = (Py,...,P,,Z,D', F')

konstruiert:
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i) Pl = (X}, S]) mit X} =3, U{z,z} und S; = S; U {s}}, wobei s, ein neuer Zustand ist.

1) (2

ii) Sei fir a € ¥ Dom(a) = {i1,...,i0}. Es wird d, : Sj, x ... x S} — (S}, x...x S )
definiert:

5/(51 Sk) :Df{ 5a(317"'a3k) fiir (317---,3k)68i1 X---Xsik

0 sonst
iii) Fir die neuen Zeichen z und z ist Dom(z) = Dom(z) = {1,...,n}. Es wird definiert:
, B {(s},...,s,)} fir (s1,...,8,) €F
0.(S1,--+,8n) =pys { 0 const

TPEY 0 sonst

SL(s1, ..., 8n) = { {(sh,...,s0)} fiir (s1,...,8,) €S\ F

iv) Die neue Endzustandsmenge ist F' =, {(s},...,s,)}

A’ ist deterministisch, und weil jeder erreichbare Globalzustand mit z oder Z in den Endzu-
stand iiberfiihrt werden kann, ist A’ sicher. Gezeigt wird T'(A") = T{[z]} U T{[z]}.

C: Sei t' € T(A'). t iiberfithrt den Anfangszustand in den Endzustand (s),...,s,). Nach
Definition von ¢, a € 3,4, und 0. gelangt der EAA A’ nur mit einem z- oder z-Ubergang
in diesen Endzustand und war vorher in einem Zustand aus F bzw. S \ F des Automaten
A. Folglich gibt es ein ¢t € T mit ¢’ = t[z] oder ein ¢t € E(3, 1)\ T mit ¢’ = t[z], und es ist
t' € T{[z]} bzw. t' € T{[z]}.

D: Sei t' € T{[z]}, also ¢/ = t[z] mit t € E(X, )\ T. Weil A vollstindig ist, gelangt A mit
t in einen globalen Zustand s € S\ F. Mit 0% wird dieser Zustand mittels Z in den Endzu-
stand von A’ iiberfiihrt, also ¢’ = t[z] € T'(A’). Ebenso wird von ¢’ € T{[z]} auf ¢’ € T'(A’)
geschlossen. a

Die Automatenkonstruktion fiir beliebige erkennbare Trace-Sprachen kann auf der Konstruk-
tion fiir deterministisch-sichere Trace-Sprachen aufbauen. Statt zu T' € Erk(3, I') selber wird
zu T{[2]} UT{[z]} der deterministische und sichere EAA A konstruiert. Mit der neuen End-

zustandsmenge F' = {s € S| V s == s;} erkennt der Automat die Trace-Sprache T". Nach
speF

Eliminierung der z- und zZ-Uberginge im Automaten A und Streichung der Zeichen z und z
aus den Alphabeten der Teilautomaten bekommen wir einen EAA iiber (X, ), der T erkennt.



Kapitel 7

Einschitzung und Ausblick

In dieser Arbeit wurden durch Einschrinkung des EAA-Konzepts Teilklassen der erkennba-
ren Trace-Sprachen definiert. Es wurde gezeigt, dafl mit den definierten Sprachklassen auch
ohne Bezugnahme auf den verteilten Automaten gearbeitet werden kann. Die Sprachklas-
sen sind mit Ausnahme der bereits in der Literatur behandelten Klasse SKA(X, ) kaum
gegen die hier betrachteten Operationen abgeschlossen. Abgesehen von den zu erwartenden
Teilmengenbeziehungen konnten alle Inklusionen durch einfache Gegenbeispiele widerlegt
werden. Positive Ergebnisse ergaben sich erst mit der Einschrinkung des Alphabettyps und
bei Beschrankung auf préfixabgeschlossene Sprachen.

Die einfachen Beispiele aus den Differenzmengen der Sprachklassen zeigen, dafi die Klassen
wesentlich verschiedene Spracheigenschaften bezeichnen. Weil alle Unterschiede bei leerer
Unabhéngigkeitsrelation des Alphabets aufgehoben sind, ergibt sich die Aufficherung aus
der Nebenlaufigkeit von Zeichenvorkommen. Somit ist die Betrachtung dieser Sprachklassen
eher als die Ubertragung von Sprachklassendefinitionen aus der Theorie der Wortsprachen
ein Bestandteil der Trace-Theorie. Die in dieser Arbeit definierten Sprachklassen driicken
unterschiedliche Aspekte erkennbaren Verhaltens von verteilten Systemen aus: Synchroni-
siertheit, Sicherheit, verschieden Stufen von Nebenlaufigkeit.

Eine wichtige Teilklasse scheinen die préfixabgeschlossenen erkennbaren Quasiverbéande zu
sein, die anschaulich das Verhalten von verteilten Systemen mit endlicher Zustandsmenge
beschreiben. Zielonkas Automatentyp erkennt dariiber hinaus alle (préifixabgeschlossenen)
erkennbaren Trace-Sprachen, die intuitiv nicht ohne weiteres dieses Kriterium erfiillen, bei-
spielsweise T = {[¢], [a], [b]} mit unabhéngigen Zeichen a und b. In dieser Arbeit wurde eine
enge Beziehung zwischen den préfixabgeschlossenen erkennbaren Quasiverbdnden und dem
Verhalten und der Struktur eines EAAs herausgearbeitet.

Die Konstruktion von endlichen asynchronen Automaten ist nur fiir synchronisierte Trace-
Sprachen einfach. Gerade fiir diese Sprachklasse brauchte des Konzept des EAAs aber nicht
eingefithrt zu werden, weil hier frei synchronisierte endliche Automaten zur Charakterisie-
rung der Sprachklasse ausreichen. Fiir groflere Sprachklassen wird die Unabhéngigkeitsrela-
tion zum bestimmenden Parameter bei der Wahl des Konstruktionsansatzes. In Kapitel 4
wurde anhand einiger einfacher nichtsynchronisierter Beispielsprachen gezeigt, dafl schon fiir
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nichttriangulierte vierelementige Alphabete Zielonkas Konstruktion voll ausgenutzt werden
muf.

Die Frage nach der Konstruktion von schwach kooperierenden Automaten zu Trace-Sprachen
aus SKA(X, I) ist offen geblieben. Zu diesem Zweck miifite ein Verfahren gefunden werden,
das zu einer solchen Sprache eine endliche Menge von synchronisierten Trace-Sprachen be-
rechnet, die zusammen die gegebene Trace-Sprache iiberdecken.

An die Arbeit konnen sich weitere Untersuchungen von Trace-Sprachklassen, auch im Zu-
sammenhang mit verteilten Automaten, anschliefen. Besonderes Augenmerk ist darauf zu
richten, welche Eigenschaften eine Trace-Sprache haben muf}; um anschaulich als Verhalten
eines verteilten Systems gelten zu konnen. Im Hinblick auf verteilte endliche Automaten
bleibt die Frage, fiir welche Teilklasse der erkennbaren Trace-Sprachen eine einfache Auto-
matenkonstruktion ausreicht. Verglichen mit den reguldren Wortsprachen wissen wir iiber
die erkennbaren Trace-Sprachen wenig, so daf} alleine auf diesem Gebiet viele offene Fragen
zu beantworten sind.



Anhang A

Modellierung einer Fertigungszelle

Das folgende Beispiel ist [LL93]| entnommen. Beschrieben wird dort eine Fertigungszelle, in
der Bleche zu Werkstiicken geprefit werden. Die Presse wird iiber einen Roboter beschickt.
Die Bleche werden iiber ein Férderband dem Roboter zugefiihrt. Uber ein zweites Férderband
werden die gepreBten Werkstiicke abtransportiert. Die Abbildung A.1 zeigt schematisch ein
Modell der Fertigungszelle.

oberes
Forderband

CCEEEeeeeeceeacecee

Roboter

/
Kran

erster
Arm \\
Press
RN Aweiter
l Arm
unteres Drehtell
Forderband rentefler

Abbildung A.1: Modell der Fertigungszelle

A.1 Die Komponenten der Fertigungszelle

i) Das untere Férderband iibernimmt den Transport der Bleche zum Roboter. Das Forder-
band wird mit Hilfe einer Lichtschranke gesteuert, die die Ankunft eines Blechs im
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hinteren Abschnitt des Bandes registriert. Das Band hélt an, wenn das Blech auf den
Drehteller geschoben ist, und setzt sich wieder in Bewegung, wenn der (leere) Drehtel-
ler seine Ausgangsposition am Ende des Bandes wieder erreicht und ein neues Blech
am Kopf des Bandes abgelegt wurde.

ii) Der Drehteller bringt das Blech in eine Position, in der es vom Roboter gegriffen und
in die Presse eingelegt werden kann. Das vom Band kommende Blech wird um etwa
45° im Uhrzeigersinn gedreht und auf das Niveau des Roboterarms angehoben. Beide
Bewegungen werden unabhéngig ausgefiihrt.

iii) Der Roboter ist zum schnelleren Be- und Entladen der Presse mit zwei Armen aus-
gestattet. Die waagerecht liegenden Arme sind rechtwinklig angeordnet und kénnen
um eine senkrechte Achse geschwenkt werden. Vertikale Bewegungen kann der Robo-
ter nicht ausfithren. Die Arme kénnen teleskopartig ein- und ausgefahren werden und
mit Elektromagneten die Bleche bzw. Werkstiicke greifen. Der Roboter arbeitet in vier
Arbeitsschritten:

(a) Der erste Arm fiahrt aus, greift ein Blech vom Drehteller und fahrt wieder ein.
Der Roboter schwenkt links.

(b) Der zweite (hohergelegene) Arm fahrt aus, greift ein gepreBtes Werkstiick aus der
geoffneten Presse und fahrt wieder ein. Der Roboter schwenkt links.

(c) Der zweite Arm fahrt aus, legt das Werkstiick auf dem oberen Férderband ab und
fahrt wieder ein. Der Roboter schwenkt weiter links.

(d) Der erste Arm féhrt aus, legt das Blech in die gedffnete Presse und fahrt wieder
ein. Der Roboter schwenkt rechts zuriick, bis der erste Arm auf den Drehteller
zeigt.

iv) Die Presse wird mit einem Blech beschickt, wenn ihr unterer Teil in der tieferen Lade-
position ist. Dann wird das Blech geprefit. Der bewegliche Teil der Presse fahrt in die
hohere Entladeposition und nach dem Entladen zuriick in die Ladeposition.

v) Das obere Forderband wird wie das untere Forderband tiber eine Lichtschranke gesteu-
ert, die am Ende des Bandes die Werkstiicke registriert. Ein in den letzten Abschnitt
des Bandes transportiertes Werkstiick wird vom Kran aufgenommen. Das Band wird
fiir diese Aktion angehalten. Der Roboter kann nur dann ein Werkstiick am Anfang des
Bandes ablegen, wenn durch Anfahren und Anhalten des Bandes dort Platz geschaffen
wurde.

vi) Der Kran legt in der Fertigungszelle die Bleche auf das untere Forderband und nimmt
die Werkstiicke vom oberen Férderband. Im Modell werden beide Aktionen verbunden,
um einen zyklischen Ablauf zu bekommen. Wenn ein Werkstiick den letzten Abschnitt
des oberen Bandes erreicht, fahrt der Kran herab und nimmt das Werkstiick mit seinem
Elektromagneten auf. Das Werkstiick wird angehoben, und der Kran fiahrt zum unteren
Forderband. Dort wird das Werkstiick abgelegt, wenn das Band nach Abgabe eines
Blechs an den Drehteller still steht. Das Band fahrt an, wenn im hinteren Teil iiber die
Lichtschranke kontrolliert kein Blech liegt und der Kran am Anfang des Bandes ein
Blech abgelegt hat.
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A.2 Elementare Aktionen des Trace-Modells

Fiir die Modellierung mufl die Menge der im Modell vorkommenden Aktionen bestimmt und
die Abhéangigkeiten zwischen diesen Aktionen geklart werden. Das Ziel der Modellierung ist
die Formulierung einer Trace-Sprache, die die Abldufe in der Fertigungszelle beschreibt. Es
flieBen folgende Uberlegungen ein:

i)

ii)

iii)

iv)

vi)

Auf den Forderbéndern liegen die Bleche und Werkstiicke wie in einer Warteschlange.
Ein neues Objekt kann nur dann am Anfang des Bandes abgelegt werden, wenn am
Ende ein Objekt vom Drehteller bzw. Kran aufgenommen wurde und das Band wei-
tertransportiert hat. Es wird angenommen, dafl wenn die Lichtschranke ein Blech im
hinteren Abschnitt des Bandes registriert, sowohl das Blech an den Drehteller abgege-
ben als auch ein neues Blech vorne abgelegt wird, bevor das Band weitertransportiert.
Meldet die Lichtschranke kein Blech im hinteren Abschnitt, legt der Kran kein neues
Blech ab und das Band transportiert unmittelbar weiter. Somit wird die Verminde-
rung der Zahl der Objekte auf dem Band ausgeschlossen. Die elementaren Aktionen
sind hier ,niederlegen, ,untere_Lichtschranke abfragen“, ., Transport_unteres_Band*
und ,,Blech_auf_Drehteller_schieben®.

Das Anheben und das Drehen des Drehtellers konnen als unabhéngige Aktionen an-
gesehen werden. Zwischen , Teller_links* und , Teller_rechts® sowie , Teller_auf* und
,» Leller_ab® wird unterschieden.

Die Einfahr- und Ausfahrbewegungen der Greifarme des Roboters kénnen mit dem
Greifen bzw. Ablegen der Bleche und Werkstiicke zusammengefafit werden. Zusammen
mit den Drehbewegungen ergeben sich sechs elementare Aktionen des Roboters, die
sich gegenseitig ausschliefen.

Fiir die Presse sind drei Aktionen zu nennen: , pressen”, , Entladeposition_ansteuern®,
, Ladeposition_ansteuern®.

Das obere Férderband arbeitet im wesentlichen wie das untere Forderband. Die elemen-
taren Aktionen sind ,, Werkstiick_ablegen®, . obere_Lichtschranke abfragen, . Trans-
port_oberes_Band“ und ,,aufnehmen*®.

Der Kran fahrt vor und zuriick, auf und nieder, greift und legt ab. Das Auf- und Nie-
derfahren am oberen Band ist nur von den Transporten dieses Bandes, nicht denen des
unteren Bandes abhéngig. Fiir die Formulierung der Abhéngigkeitsbeziehungen miifite
demnach zwischen den Kranbewegungen am oberen Band und den an sich gleichen
Bewegungen am unteren Band unterschieden werden. Diese Differenzierung vergroflert
jedoch das Trace-Modell, ohne daf3 ein wesentlicher Zugewinn an Genauigkeit der Mo-
dellierung erzielt wird, denn die Kranbewegungen am oberen Band treten nur zusam-
men mit dem Greifen und die am unteren Band nur zusammen mit dem Ablegen auf.
Von daher bietet es sich an, die Kranbewegungen mit den Aktionen ,,Greifen* und ,, Ab-
legen®“ zu Aktionen ,,Aufnehmen® bzw. ,Niederlegen“ zusammenzufassen. Es ist klar,
daf fiir eine Verfeinerung des Modells diese beiden Aktionen zerlegt werden koénnen.
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A.3 Abhingigkeitsbeziehungen

Fiir die Modellierung der Abhéngigkeitsbeziehungen miissen im Prinzip alle Paare von Ak-
tionen betrachtet werden. Im Hinblick auf den zu modellierenden Prozef ergeben sich drei
Typen von Beziehungen:

— Unabhéngigkeit: Aktionen, die in beliebiger Reihenfolge oder gleichzeitig ablaufen
koénnen, sind unabhéngig. So sind die Drehbewegungen des Roboters unabhéngig von
den Aktionen der Presse und den Bandtransporten.

— Technische Abhéngigkeit: Neben Aktionen, die sich offensichtlich ausschlieBen (z. B.
Kran_vor — Kran_zuriick), gibt es andere Aktionen, deren Vertauschung im technischen
Ablauf zu Stérungen fithrt. Beispielsweise miissen das Be- und Entladen der Presse
abwechselnd erfolgen, weil die Presse nur ein Blech bearbeiten kann.

— Ablaufbedingte Abhéngigkeit: Die Aktionen der beiden Roboterarme sind abgesehen
vom Be- und Entladen der Presse technisch unabhéngig, werden aber aufgrund der Po-
sitionierung des Drehtellers, der Presse und des oberen Férderbands durch Drehbewe-
gungen des Roboters getrennt. Im Hinblick auf eine moglichst kleine Anzahl maximaler
D-Cliquen werden diese Aktionen als abhéngig angesehen.

Der Graph der Abhéngigkeitsrelation ist in Abbildung A.2 dargestellt. Die 22 Aktionen
gruppieren sich in neun maximalen D-Cliquen.

A.4 Der Ablauf als Trace-Sprache

Fiir jede der maximalen D-Cliquen kann die Folge von korrekten Ablaufen seiner Aktionen
angegeben werden.

Ausgangssituation: Wir gehen davon aus, daf3

— sich auf dem unteren Band mindestens ein Blech befindet und Bandtransporte not-
wendig sind, ein Blech in den hinteren Abschnitt zu beférdern,

— der Drehteller fiir die Aufnahme eines Blechs bereit ist,

— der Roboter den ersten Greifarm auf den Drehteller gerichtet und beide Greifarme frei
hat,

— die leere Presse sich in Ladeposition befindet,
— im hinteren Abschnitt des oberen Forderbands sich kein Werkstiick befindet, und

— der Kran (ohne Werkstiick) am oberen Forderband wartet.

Die Aktionenfolgen in den maximalen D-Cliquen:
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pressen
Ladeposition Entladeposition
anfahren anfahren
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Abbildung A.2: Abhéngigkeitsrelation der Aktionen im Modell

i) Drehteller dreh:
(Blech_auf_Drehteller_schieben - Teller_rechts - Blech_aufnehmen - Teller_links)*

ii) Drehteller vertikal:
(Blech_auf_Drehteller_schieben - Teller_auf - Blech_aufnehmen - Teller_ab)*

iii) Roboter:
(Blech_aufnehmen - Linksdrehung - Blech_einlegen - Rechtsdrehung - (Blech_aufnehmen
- Linksdrehung - Werkstiick nehmen - Linksdrehung - Werkstiick_ablegen - Linksdre-
hung - Blech_einlegen - Rechtsdrehung)*- Werkstiick_nehmen - Linksdrehung
- Werkstiick_ablegen - Rechtsdrehung)*
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iv) Presse:
(Blech_einlegen - pressen - Entladeposition_anfahren - Werkstiick_nehmen - Ladeposi-
tion_anfahren)*

v) Roboter legt Werkstiick ab:
(Werkstiick_ablegen - (Transport_oberes Band - obere_Lichtschranke _abfragen)™)*

vi) oberes Forderband:
((Transport_oberes Band - obere_Lichtschranke abfragen)™ - aufnehmen)*

vii) Kran:
(aufnehmen - Kran_vor - niederlegen - Kran_zurtick)*

viii) unteres Forderband:
((Transport_unteres_Band - untere_Lichtschranke_abfragen)™ - niederlegen)*

ix) Blech auf Teller schieben:
((Transport_unteres_Band - untere_Lichtschranke_abfragen)™
- Blech_auf_Drehteller_schieben)*

Das Trace-Verhalten der Fertigungszelle ergibt sich nicht durch freie Synchronisation der
Wortsprachen der in den Cliquen i) bis ix) zusammengefafiten Aktionen. Es sind die Spra-
chen der Cliquen v) und vi) sowie viii) und ix), die nicht frei synchronisiert werden kénnen.
Beide Cliquenpaare beschreiben die Steuerung der Aktionen an den Férderbandern durch die
Lichtschranken. Bei einer freien Synchronisation der angegebenen Wortsprachen wiirden sich
Aktionenfolgen ergeben, in denen zwischen wiederholten Bandtransporten und Lichtschran-
kenabfragen nur ein Objekt auf dem Band abgelegt wird (ohne Aufnahme eines Objekts
vom Band) oder nur ein Objekt vom Band aufgenommen wird (ohne Ablage eines Objekts
auf dem Band). Beide Aktionenfolgen sind nach der Beschreibung der Fertigungszelle nicht
zuléssig: Zwischen zwei Signalabfragen wird entweder weder ein Objekt vom Band genom-
men, noch darauf abgelegt, oder es wird sowohl ein Objekt vom Band genommen als auch
eins darauf abgelegt. Im zweiten Fall werden die beiden Aktionen unabhéngig ausgefiihrt.
Abbildung A.3 zeigt in einem Petrinetz die Abfolge der Aktionen in den Cliquen v) und vi).
Die Marken zeigen den Anfangszustand am oberen Forderband. Es wird erst nach Ablage des
ersten Werkstiicks in Gang gesetzt. Alle weiteren Aktionen ,, Werkstiick_ablegen* passieren
parallel zu Aktionen ,,aufnehmen* zwischen Bandtransporten wie oben beschrieben.

Der EAA in Abbildung A.3 ist nicht schwach kooperierend, und es gibt keinen schwach
kooperierenden EAA, der die fragliche Trace-Sprache erkennt, wie der Beweis zu Satz 5.5.2
fiir eine &hnliche Trace-Sprache zeigt. Fiir die Cliquen viii) und ix) (unteres Férderband)
ergibt sich der gleiche EAA, mit dem Unterschied, daf nur die linke Transition (Transport)
im Anfangszustand aktiviert ist.

Wir bekommen einen EAA fiir das Fertigungszellenmodell, indem wir die EAAs fiir die
Cliquen v) und vi) sowie viii) und ix) (Abbildung A.3) mit den fiinf endlichen Automaten
der Cliquen i) bis iv) und vii) synchronisieren, die jeweils nur eine Aktionenfolge iterieren.
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Abbildung A.3: Petrinetz fiir Aktionen am oberen Forderband
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Als Endzustand des EAAs kann zunéchst der Anfangszustand genommen werden. Dies ent-
spricht einer vollstédndigen Bearbeitung aller Werkstiicke, die das untere Forderband verlas-
sen. Die einelementige Endzustandsmenge ist lokal definierbar und der beschriebene EAA
deterministisch, so dafl sein Trace-Verhalten zur Sprachklasse DLE gehort. Werden alle
globalen Zustdnde des EAAs zu Endzustdnden erklért, akzeptiert der EAA alle begonnen
korrekten Aktionenfolgen der Fertigungszelle. Das Verhalten ist préafixabgeschlossen und die
Endzustandsmenge lokal definierbar, die Trace-Sprache des EAAs also in der Klasse PEQ.
Der EAA kann um lokale Fehlerzustdnde vervollstéindigt werden, die durch unzuléssige Ak-
tionenfolgen erreicht werden und von denen aus kein Endzustand erreichbar ist.



Anhang B

Graphentheoretische Grundbegriffe

Definition B.1 (Gerichteter Graph)

FEin gerichteter Graph ist ein Paar (V, E) bestehend aus einer endlichen nichtleeren Menge
V won Knoten und einer Menge E C V x V von Kanten.

Definition B.2 (Weg im gerichteten Graphen)

Sei (V, E) ein gerichteter Graph. Ein Weg von vy nach v, ist eine Folge vy, ..., v, € V von
Knoten, n > 1, mit (v;_1,v;) € E fiir allei € {1,...,n}.

Definition B.3 (Kreis, Zyklenfreiheit eines gerichteten Graphen)
Sei G = (V, E) ein gerichteter Graph.

i) Ein Kreis in G ist ein Weg vy, ..., v, € V mit vy = v,,.

it) G ist zyklenfrei, wenn es keinen Kreis in G gibt.

Definition B.4 (Zusammenhang eines gerichteten Graphen)

Sei G = (V, E) ein gerichteter Graph.

i) Fin ungerichteter Weg von vy nach v,, ist eine Folge v, . ..,v, € V von Knoten, n > 1,
mit (v;_1,v;) € E oder (v;,v;_1) € E fiir allei € {1,...,n}.

i1) G ist schwach zusammenhéngend

> A Vva # v, = FEs gibt einen ungerichteten Weg von v, nach v,,.
Vo,V €

iii) G ist stark zusammenhéngend

=5 A Vva # v, = Fs gibt einen Weg von v, nach v,,.
Ve,V €
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Definition B.5 (Graph)

Fin (ungerichteter) Graph ist ein Paar (V,E) bestehend aus einer endlichen nichtleeren
Menge V' von Knoten und einer Menge von zweielementigen Teilmengen von V, der Kan-
tenmenge F.

Anm.: Durch jeden gerichteten Graphen (V, E) mit einer symmetrischen Kantenrelation E
wird ein ungerichteter Graph (V, E’) definiert mit E' = {{vy,v2} C V]vy # vaA(v1,09) € E}.

Definition B.6 (Weg im Graphen)

Sei (V, E) ein Graph.
FEin Weg von vy nach v, ist eine Folge vy, ..., v, € V von Knoten, n > 1, mit {v;_1,v;} € E
fir allei € {1,...,n}.

Definition B.7 (Zusammenhang eines Graphen)

Sei Der Graph G = (V, E) ist zusammenhéngend

=5 A Vva #+ v, = Fs gibt einen Weg von v, nach v,,.
Ve,V €

Definition B.8 (Clique in einem Graphen)
Sei G = (V,E) ein Graph.

i) Die Knotenteilmenge V' CV ist eine Clique in G

<~—bs A Ul%Ugﬁ{Ul,UQ}GE.
1,02V

ii) Die Knotenteilmenge V' C V ist eine maximale Clique in G, wenn fir jede Clique V"

mit V! C V" gilt: V! = V",



Literaturverzeichnis

[AHS7]

[ARSS]
[AWS6]

[BMSS82]

[BPS8S]

[BPS94]

[Brau84]

[BS36]

[CF69]

[CLRZ92]

[CMSS]

[CMZ93]

[CRS]

Aalbersberg, 1. J.; Hoogeboom, H. J.: Decision Problems for Regular Trace
Languages, LNCS 267(1987), 250-259

Aalbersberg, 1. J.; Rozenberg, G.: Theory of Traces, TCS 60(1988), 1-82

Aalbersberg, 1. J.; Welzl, E.: Trace Languages Defined by Regular String Lan-
guages, Theoretical Informatics and Applications 20(1986), 103-119

Bertoni, A.; Mauri, G.; Sabadini, N.: Equivalence and Membership Problems
for Regular Trace Languages, LNCS 140(1982), 61-71

Bruschi, D.; Pighizzini, D.; Sabadini, N.: On the Existence of the Minimum
Asynchronous Automaton and on Decision Problems for Unambiguous Regular
Trace Languages, LNCS 294(1988), 334-345

Bruschi, D.; Pighizzini, D.; Sabadini, N.: On the Existence of Minimum Asyn-
chronous Automata and on the Equivalence Problem for Unambiguous Regular
Trace Languages, Information and Computation 108(1994), 262-285

Brauer, W.: Automatentheorie, Teubner—Verlag, Stuttgart 1984

Berry, G.; Sethi, R.: From Regular Expressions to Deterministic Automata,
TCS 48(1986), 117-126

Cartier, P.; Foata, D.. Problemes combinatoires de commutation et
réarrangements, Lecture Notes in Mathematics 85, Springer—Verlag, Berlin Hei-
delberg 1969

Clerbout, M.; Latteux, M.; Roos, Y.; Zielonka, W.: Semi-Commutations and
Rational Expressions, LNCS 623(1992), 113-125

Cori, R.; Métivier, Y.: Approximation of a Trace, Asynchronous Automata
and the Ordering of Events in Distributed Systems, LNCS 317(1988), 147-161

Cori, R.; Métivier, Y.; Zielonka, W.: Asynchronous Mappings and Asynchro-
nous Cellular Automata, Information and Computation 106(1993), 159-202

Czernik, S.; Reineke, H.: Aquivalenz von ProzeBbegriffen fiir verteilte Systeme,
Diplomarbeit im Studiengang Informatik der Uni Bremen, 1989

132



LITERATURVERZEICHNIS 133

[Diek90]
[Diek94]
[DMO5]

[DH94]

[Dub86]

[EHRO4]

[FG65]

[Gast91]

[GOPR92]

[GP92]

[Ginz67]

[Gol80]

[Grau88§]

[HKT92]

[Hoa85]

[Tba7s]

[Jans94]

[Jan87]

Diekert, V.: Combinatorics on Traces, LNCS 454(1990)
Diekert, V.: A partial trace semantics for Petri nets, TCS134(1994), 87-105

Diekert, V.; Muscholl, A.: The Construction of Asynchronous Automata for
Triangulated Graphs, erscheint in Fundamenta Informaticae 1995

Drusinsky, D.; Harel, D.: On the Power of Bounded Concurrency I: Finite Auto-
mata, Journal of the Association for Computing Machinery 41(1994), 517-539

Duboc, Chr.: Mixed Product and Asynchronous Automata, TCS 48(1986), 183~
199

Ehrenfeucht, A.; Hoogeboom, H. J.; Rozenberg, G.: Combinatorial Properties
of Dependence Graphs, Information and Computation 114(1994), 315-328

Fulkerson, D. R.; Gross, O. A.: Incidence Matrices and Interval Graphs, Pacific
Journal of Mathematics 15(1965), 835-855

Gastin, P.: Recognizable and Rational Trace Languages of Finite and Infinite
Traces, LNCS 480(1991), 89-104

Gastin, P.; Ochmanski, E.; Petit, A.; Rozoy, B.: Decidability of the Star Problem
in A* x {b}*, Information Processing Letters 44(1992), 65-71

Gastin, P.; Petit, A.: Asynchronous Cellular Automata for Infinite Traces,
LNCS 623(1992), 583-593

Ginzburg, A.: A Procedure for Checking Equality of Regular Expressions, Jour-
nal of the ACM 14(1967), 355-362

Golumbic, M. Ch.: Algorithmic Graph Theory and Perfect Graphs, Academic
Press, New York 1980

Graubmann, Peter: The Construction of EN-Systems from a given Trace Be-
haviour, LNCS 340(1988), 133-153

Hoogers, P. W.; Kleijn, H. C. M.; Thiagarajan, P. S.: A Trace Semantics for
Petri Nets, LNCS 623(1992), 595-604

Hoare, C. A. R.: Communicating Sequential Processes, Prentice Hall Interna-
tional Series in Computer Science, Englewood Cliffs 1985

Ibarra, O. H.: Reversal-Bounded Multicounter Machines and Their Decision
Problems, Journal of the ACM 25(1978), 116-133

Janssen, W.: Layered Design of Parallel Systems, Dissertation Universitét
Twente 1994

Jantzen, M.: Language Theory of Petri Nets, LNCS 254(1987), 397412



134

[KMS94]

[LL93]

[Maz77]

[Maz87]
[Mét87]

[Mi180]
[MMG65]

[Mus94]

[Och85]

[Och88]

[Pet93]

[Petri62]

[Pig93]

[Pig94|

[Rei82]

[Sak&7]
[Sak92]

[Star78]

LITERATURVERZEICHNIS

Klarlund, N.; Mukund, M.; Sohoni, M.: Determinizing Asynchronous Automa-
ta, LNCS 820(1994), 130-141

Lewerentz, C.; Lindner, Th.(Hrsg.): Case Study “Production Cell” — A Com-
parative Study in Formal Software Development, FZI-Publication 1/94, For-
schungszentrum Informatik, Karlsruhe 1993

Mazurkiewicz, A.: Concurrent Program Schemes and Their Interpretations,
DAIMI-PB-78, Universitdat Aarhus 1977

Mazurkiewicz, A.: Trace Theory, LNCS 255(1987), 279-324

Métivier, Y.: An Algorithm for Computing Asynchronous Automata in the Case
of Acyclic Non-Commutation Graphs, LNCS 267(1987), 226-237

Milner, R.: Calculus of Communicating Processes, LNCS 92(1980)

Moon, J. W.; Moser, L.: On Cliques in Graphs, Israel Journal of Mathematics
3(1965), 23-28

Muscholl, A.: On the complementation of Biichi asynchronous cellular automa-
ta, LNCS 820(1994), 142-153

Ochmanski, E.: Regular Behaviour of Concurrent Systems, Bulletin of the
EATCS 27(1985), 5667

Ochmaniski, E.: On Morphisms of Trace Monoids, LNCS 294(1988), 346-355

Petit, A.: Recognizable Trace Languages, Distributed Automata and The Dis-
tribution Problem, Acta Informatica 30(1993), 89-102

Petri, C. A.: Kommunikation mit Automaten, Schriften des Instituts fiir In-
strumentelle Mathematik an der Universitit Bonn, Nr. 2, 1962

Pighizzini, G.: Synthesis of Nondeterministic Asynchronous Automata, in: Dro-
ste, M.; Gurevich, Y. (Eds.): Semantics of Programming Languages and Model
Theory, Gordon and Breach Science Publ. 1993

Pighizzini, G.: Asynchronous Automata Versus Asynchronous Cellular Auto-
mata, TCS 132(1994), 179-207

Reisig, W.: Petrinetze—Fine FEinfiihrung, Springer—Verlag, Berlin Heidelberg
1982

Sakarovitch, J.: On Regular Trace Languages, TCS 52(1987), 59-75

Sakarovitch, J.: The “Last” Decision Problem for Rational Trace Languages,
LNCS 583(1992), 460473

Starke, P. H.: Free Petri Net Languages, LNCS 64(1978), 506-515



LITERATURVERZEICHNIS 135

[Star90] Starke, P. H.: Analyse von Petri-Netz-Modellen, Teubner—Verlag, Stuttgart
1990
[Z1e187] Zielonka, W.: Notes on Finite Asynchronous Automata, Theoretical Informatics

and Applications 21(1987), 99-135

[Ziel89] Zielonka, W.: Safe Executions of Recognizable Trace Languages by Asynchro-
nous Automata, LNCS 363(1989), 278-289



Lebenslauf:

Ich, Henning Reineke, wurde am 27. November 1962 als zweites Kind der Eheleute Heinrich
und Anni Reineke in Bremen geboren. Mein Vater war Haftrichter von Beruf. Er starb 1989.
Meine Mutter ist Hausfrau.

Nach dem Besuch der Grundschule von 1969 bis 1973 wechselte ich auf das Kippenberg-
Gymnasium. Dort legte ich 1982 das Abitur ab.

Im Anschlufl an den fiinfzehnmonatigen Wehrdienst nahm ich im Wintersemester 83/84 an
der Universitdt Bremen das Informatikstudium auf. Das Studium schlofl ich im Dezember
1989 mit dem Diplom ab. Die Diplomarbeit , Aquivalenz von ProzeBbegriffen fiir verteilte
Systeme® (geschrieben zusammen mit S. Czernik) befafite sich mit einem Thema aus der
Petrinetztheorie. Die Arbeit wurde von Prof. K. Dopp betreut.

Seit Juli 1990 bin ich an der Carl-von-Ossietzky-Universitdt im Fachbereich Informatik
beschéaftigt.

136



	Titel
	Zusammenfassung
	Abstract
	Danksagung
	Inhaltsverzeichnis
	Kapitel 1 - Einführung
	Kapitel 2 - Grundlagen
	Kapitel 3 - Die Klasse der erkennbaren Trace-Sprachen und endliche asynchrone Automaten
	Kapitel 4 - Die Konstruktion von EAAs

	Kapitel 5 - Teilklassen der erkennbaren Trace-Sprachen

	Kapitel 6 - Die Konstruktion von EAAs zu Sprachen aus Teilklassen von Erk(S,I)

	Kapitel 7 - Einschätzung und Ausblick

	Anhang A  - Modellierung einer Fertigungszelle

	Anhang B - Graphentheoretische Grundbegriffe

	Literaturverzeichnis

	Lebenslauf

	link: Zur Homepage der Dissertation


