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1 Wstep

W ostatnich latach obserwuje si¢ nieustanny wzrost zainteresowania formalng analiza
systeméw komputerowych. Typowe podejscie sktada si¢ z dwéch etapéw. Najpierw
budowany jest abstrakcyjny model systemu, a nastgpnie testowane sa interesujace nas
wtlasnosci modelu. Dla wydajnosci tego podejscia kluczowa jest wielko$¢ modelu, a

gléwnym problemem jest efekt eksplozji przestrzeni stanéw. Jednym ze sposobéw



radzenia sobie z ta trudnoscia jest zamiana modelu na mniejszy i rOwnowazny. To po-
dejscie daje motywacj¢ do badar nad procedurami sprawdzania réwnowaznosci syste-
moéw.

Czesto okazuje sig, ze maty model skoniczenie stanowy nie pozwala na uchwy-
cenie istotnych cech systemu. Wynika to z tego, iz wiele zachowan komputeréw w
swej istocie ma naturg nieskonczona. Przyktadami moga by¢ dowolna glgbokosé re-
kursji lub brak ograniczenia na ilo§¢ wykonywanych réwnocze$nie watkow programu.
Czasami w takich sytuacjach sensowne okazuje si¢ podejscie od zupelnie innej strony.
Zamiast matego modelu skoriczenie stanowego decydujemy si¢ na model opisujacy
nieskoniczong przestrzefi stanéw. W takim przypadku analiz¢ przeprowadzamy w spo-
sOb symboliczny, korzystajac ze skoficzonego opisu przestrzeni stanéw. W przypadku
analizy symbolicznej jeszcze bardziej istotne staje si¢ zrozumienie symetrii, a wigc i
réwnowazno$ci w przestrzeni stanéw generowanej przez skonczony opis, co znowu
motywuje badania rOwnowaznosci.

W rozprawie sa rozwazane dwa formalizmy generujace przestrzenie nieskoficzenie
stanowe. Doktadniej: przemienne gramatyki bezkontekstowe i automaty z jednym licz-
nikiem bez testu zera. Pierwszy z formalizméw jest szczegdlnym przypadkiem sieci
Petriego, podczas gdy drugi jest zaréwno podklasa sieci, jak i szczegdlnym przypad-
kiem automatu ze stosem. W obu formalizmach dopuszczamy e-przejscia, nazywane
tez przejSciami nieobserwowalnymi. Skupimy si¢ na badaniu réwnowaznosci dla sys-
temow opisanych tymi formalizmami, mianowicie réwnowazno$ci bisymulacyjnej i
symulacyjnej. To polaczenie jest wynikiem tego, iz przy analizie obu réwnowazno-
Sci przydatne sa podobne techniki oraz faktu, ze inne istotne réwnowaznosci zostalty
wczesniej zbadane.

Dotychczasowe badania nad systemami z e-przejSciami wskazuja na to, iz bra-
kuje nam narzedzi i technik, ktére pozwalatyby na ich analize. Wigkszo$¢ rezultatéw
dotyczy nierozstrzygalno$ci wybranych probleméw w formalizmach dopuszczajacych
e-przejscia. Znanych jest zaskakujaco mato efektywnych algorytméw.

Dwa giéwne wyniki rozprawy to rozstrzygalnos$¢ bisymulacji rozgaleziajacej (ang.
branching bisimulation) dla unormowanych przemiennych gramatyk bezkontekstowych
i rozstrzygalno$¢ stabej symulacji dla automatéw z jednym licznikiem bez testu zera.
Ponadto, w rozprawie zostata przedstawiona analiza mozliwosci wybranych technik
aproksymacji dla problemu stabej bisymulacji dla przemiennych gramatyk bezkontek-
stowych.

W dalszej czgsci autoreferatu zostana przedstawione podstawowe pojecia, najwa-

zniejsze wyniki pracy oraz krétkie studium literaturowe.



2 Podstawowe definicje

Niech Act bedzie skoficzonym alfabetem etykietujacym tranzycje. Dodatkowo tran-
zycje moga by¢ etykietowane litera ¢ ¢ Act oznaczajaca przejscia nieobserwowalne.
Przez Act. oznaczamy Act U {e}.

Definicja 1. Etykietowany system tranzycyjny (lub LTS) nad skoriczonym alfabetem
Act jest krotkq L = (U, E). Skiada si¢ 7 potencjalnie nieskoriczonego zbioru wierz-
chotkéw U i zbioru skierowanych krawedzi E C U x Act. x U etykietowanych ele-

mentami Act..

Zauwazmy, ze powyzsza definicja umozliwia istnienie krawgdzi réwnolegtych oraz
petli. Bedziemy uzywad notacji v 5/ zamiast (v,¢,v") € E. Dla wierzchotkéw
LTS uzywamy tez terminu ,,proces”, a krawedzie bedziemy nazywali ,tranzycjami”.
Rozwazane LTS-y beda indukowane przez przemienne gramatyki bezkontekstowe lub
automaty z jednym licznikiem. Dla wygody bedziemy zaktadaé, ze we wszystkich
rozwaznych LTS-ach kazdy proces ma dodatkowe e-przejscie bedace petla, to znaczy
a — a. W szczegblnosci istnieje przejscie ¢ — e.

Nieobserwowalne tranzycje — beda oznaczane przez — , a ich domknigcie
przechodnie bedzie oznaczane —>. Zatem o« = zachodzi, jesli proces 8 moze by¢

osiagniety z o przy pomocy sekwencji — -tranzycji.

Przemienne gramatyki bezkontekstowe. Skupiamy si¢ tylko na gramatykach w po-

staci normalnej Greibach.

Definicja 2. Przemienna gramatyka bezkontekstowa sktada si¢ ze skoriczonego alfa-
betu Act i skoriczonego zbioru nieterminali V oraz skoriczonego zbioru regut postaci

X -5 o, gdzie X € V, ( € Acte, a o jest skoriczonym multizbiorem nieterminali.

Procesem nazwiemy kazdy skoficzony multizbiér nieterminali. Proces zatem moze
by¢ rozumiany jako zlozenie réwnolegle pewnej liczby nieterminali. Dla ustalenia
uwagi pusty proces oznaczamy £. Przez «||8 oznaczamy zlozenie proceséw « i 3,
rozumiane jako suma multizbioréw.

Gramatyka indukuje LTS, ktérego wierzchotkami sg skoficzone multizbiory nieter-

minali. Dla kazdej reguty X “sai kazdego procesu 8, LTS zawiera tranzycje
¢
BIIX == aflp.
Przyktad 1. Jako przyktad rozwaimy nastepujqcq gramatyke:

P — ¢ P — P||A ELE,

P P — Q
Q — ¢ Q — QA A 5 ¢ A — ¢



Indukowany LTS zawiera miedzy innymi nastepujqcy ciqg tranzycji:
b
QP — QIIP||A — Q[|P[|A]|A — P[|A[]|A — A||A.

Dodatkowo, jesli przez A* rozumiemy k-krotne réwnolegte ztozenie A, to dla kazdego
k, istnieje ciqg tranzycji Q|| P = P||A* Ny

Automaty z jednym licznikiem. W rozprawie rozwazamy tylko automaty liczni-

kowe bez testu zera.

Definicja 3. Automat 7 jednym licznikiem sktada sie ze skoriczonego alfabetu Act,
skoriczonego zbioru stanéw Q) i skoriczonego zbioru tranzycji. Kazda tranzycja jest

. ¢d . . .
postaci q oA p, gdzie p,q € Q, ¢ € Act., ad € {—1,0,1} oznacza zmiang wartosci

licznika.

Automat indukuje LTS, ktérego procesy sa postaci gm € () x N. Dla kazdego
przejécia w automacie q LI p i kazdej liczby m € N takiej, ze m + d > 0, w LTS-ie
mamy tranzycje

qm N p(m + d).

Przyklad 2. Jako przyktad wezZmy automat nad alfabetem Act = {a, b}, ktéry ma tylko
Jjeden stan i nastepujqce przejscia
a,l b,—1 —1
p — P p — P p — P

Indukowany LTS zawiera miedzy innymi nastepujqacq sekwencje tranzycji:

p0 %5 pl -5 p2 L>pl 5 p2 — pl — 0.

Intuicyjnie, unormowanie to zdolnos¢ do osiagnigcia procesu pustego (lub wyze-

rowania wartos$ci licznika).

Definicja 4. Przemienna gramatyka bezkontekstowa jest unormowana, jesli dla kaz-

dego procesu istnieje sekwencja tranzycji prowadzqca do procesu pustego."

System w przykladzie 1 jest unormowany. Dla automatéw z licznikiem nie be-
dziemy potrzebowaé unormowania.
2.1 Symulacja i bisymulacja

Niech a =% B oznacza, ze o =1y N ~" =3 dla pewnych proceséw vy, y". W szcze-
g6lnosci, jesli ¢ = e, tranzycja = oznacza sekwencje e-tranzycji.

'Innymi stowy gramatyka jest unormowana, jesli kazdy proces generuje jakies stowo. Zauwazmy, ze
unormowanie jako ograniczenie jest nieistotne z punktu widzenia rozpoznawanego jezyka, ale ma znaczenie
dla struktury LTS-u.



Réwnowazno$¢ bisymulacyjna, jak réwniez quasi-porzadek symulacyjny, pojawiaja
si¢ w wielu wariantach. W rozprawie skupiamy si¢ na dwdch najbardziej znanych, mia-
nowicie na stabej i rozgaleziajacej (bi)symulacji, ktére to r6znig si¢ od siebie r6znym
traktowaniem e-tranzycji. Struktura tych czterech relacji sktania do wydzielenia z ich

definicji czgSci zwanej ekspansja.

Definicja 5. Niech S C U x U. Para («, ) proceséw spetnia ekspansje stabej
symulacji wzgledem S, jesli dla kazdego ¢ € Act. i kazdej tranzycji o NN istnieje
tranzycja 3 :C>ﬁ’ taka, ze (o/,3') € S.

Definicja 6. Niech B C U x U. Para proceséw (o, ) spetnia ekspansje stabej
bisymulacji wzgledem B, jesli (o, B) speinia ekspansje stabej symulacji wzgledem B
oraz (3, @) spetnia ekspansje stabej symulacji wzgledem B~1.

Rozwijajac powyzsza definicje otrzymujemy, ze para («, 5) spetnia ekspansje sta-
bej bisymulacji wzgledem B wtw. gdy dla kazdego ¢ € Act.

e ikazdej tranzycji o S istnieje 3 :<>ﬁ’ takie, ze (o/, 8') € B,
e ikazdej tranzycji 8 N B’ istnieje « =55 o takie, ze (o, 8") € B.

Definicja 7. S C U x U jest staba symulacja, jesli dla kazdej pary (o, 3) € S
spetniona jest ekspansja stabej symulacji wzgledem S. Staby quasi-porzadek to suma

teoriomnogoSciowa wszystkich symulacji.

Definicja 8. B C U x U jest staba bisymulacja, jesli dla kazdego (o, 8) € B spet-
niona jest ekspansja stabej bisymulacji wzgledem B. Staba réwnowazno$¢ ro suma

teoriomnogoSciowa wszystkich relacji stabej bisymulacji.

Innymi stowy, procesy « i 3 sa w relacji stabego quasi-porzadku, jesli istnieje staba
symulacja zawierajaca pare («, 3). Analogicznie procesy « i § sa w relacji stabej

réwnowaznosci, jesli istnieje staba bisymulacja zawierajaca pare (o, 3).

Uwaga 1. Staby quasi-porzqdek jest relacjq quasi-porzqdku, a staba rownowazinos¢

Jjest relacjq réownowaznosci.

W obecnosci e-tranzycji, staba (bi)symulacja nie jest jedynym wyborem. Najbar-
dziej znang konkurencyjna réwnowaznoscia jest relacja bisymulacji rozgaleziajacej.
Wykorzystujac ogélny schemat (bi)symulacji wystarczy, ze zdefiniujemy ekspansje dla

symulacji rozgaleziajace;j:

Definicja 9. Niech S C U x U. Para proceséw («, 3) speinia ekspansje symula-
cji rozgateziajacej wzgledem relacji S, jesli dla kazdego ( € Act. i kazdej tranzycji

a - o, istnieje tranzycja B =3 N B taka, ze (o, B) € Si(o/,8') € S.



Podmieniajac definicj¢ ekspansji stabej symulacji na definicj¢ ekspansji symula-
cji rozgaleziajacej w definicji 7, otrzymujemy quasi-porzqdek. Co wigcej definicja 6
moze zosta¢ zaadoptowana dla nowej ekspansji, dajac w efekcie ekspansje bisymulacji

rozgateziajqce;j.

Definicja 10. Niech B C U x U. Para proceséw («, ) speinia ekspansje bisymulacji
rozgateziajacej wzgledem B, jesli (o, 8) spetnia ekspansje symulacji rozgaleziajacej
wzgledem B oraz (83, «) spetnia ekspansje symulacji rozgateziajacej wzgledem B~1.

Nastepnie, rownowaznos¢ rozgaleziajqgcq otrzymujemy przez analogiczna adapta-
cje definicji 8. Co wigcej, uwaga 1 zachodzi jesli zastapimy staba (bi)symulacje przez
rozgaleziajacy odpowiednik.

Réwnowaznos¢ i quasi-porzadek rozgaleziajacy sa co do inkluzji zawarte w swo-
ich stabych odpowiednikach. Mozemy zatem relacje inkluzji zobrazowaé tak jak na
ponizszym diagramie:

staby quasi-porzadek
<

e

staba réwnowaznosé quasi-porzadek rozgateziajacy
ré6wnowazno$é rozgall'éziajaca
Zauwazmy, ze dla LTS-6w, w ktdérych nie ma e-tranzycji, relacje stabej i rozgate-

ziajacej (bi)symulacji sa odpowiednio tozsame.

Przyklad 3. Jako ilustracje roznic pomiedzy stabq i rozgateziajaca bisymulacjq roz-
wazmy nastgpujqacq gramatyke:

A — ¢ A X ¢
B — ¢ B — A B X A

oraz dwa procesy B i A||A. Jak tatwo zauwazyé, oba procesy sq w relacji stabej
rownowaznosci. Co ciekawe jednak, nie sq w relacji réwnowaznosci rozgateziajqcej.

Mianowicie zauwazmy, Ze dla tranzycji
B —c¢

nie ma pasujqcej sekwencji zaczynajacej sie w A||A. Jedyny kandydat wydajacy sig
by¢ sensownym, a mianowicie A||A — A — ¢, nie spetnia warunku ekspansji bisy-

mulacji rozgateziajqcej, gdyz proces A nie jest réwnowazny procesowi B.

2.2 Problemy decyzyjne

Problemy decyzyjne, ktérymi zajmujemy si¢ w rozprawie, naleza do ogélnego sche-

matu, ktérego parametrem jest klasa C' skoficzenie reprezentowanych etykietowanych



systemOw tranzycyjnych, oraz pojecie réwnowaznosci ~ (ew. quasi-porzadku) pomig-

dzy procesami:

WEJSCIE: LTS z klasy C'i dwa procesy a i 3.

PYTANIE: Czya=fp?

Skupiamy si¢ na nastgpujacych instancjach powyzszego schematu:

e staba i rozgal¢ziajaca réwnowaznos¢ dla przemiennych gramatyk bezkonteksto-

wych,

e staby i rozgaleziajacy quasi-porzadek dla automatéw z jednym licznikiem bez

testu zera.

Rozstrzygalnosé tych probleméw byta dotychczas otwarta. Szczegdtowe omdwienie
znanych wynikéw i ich zwiazek z wynikami tej rozprawy znajduje si¢ w rozdziale 4.

2.3 Aproksymacje

Definicja 11 (Aproksymacje). Definiujemy rodzing relacji R, C U x U indeksowanq
liczbami porzadkowymi o.

e Ry =U x U zawiera wszystkie pary procesow («, 3);

o (a,f) € R,q1 wredy i tylko wtedy gdy («, B) para spetnia ekspansje wzgledem

relacji R,

e dla liczby porzadkowej granicznej o, definiujemy R, = ) R

n<o “tn:

Powyzsza definicja nie precyzuje jaka ekspansja powinna by¢ uzyta. Jest tak, gdyz
definicja ta moze by¢ ukonkretniona przy uzyciu kazdej sposréd zdefiniowanych wcze-
$niej ekspansji. W kazdym z przypadkéw aproksymacje tworza zstgpujacy taricuch
relacji, ktdry stabilizuje si¢ na odpowiadajacej relacji réwnowaznosci/quasi-porzadku.
Jest to bezposrednia konkluzja z twierdzenia Knastera Tarskiego o punkcie statym.

Formalnie:

Definicja 12. Dla dowolnej klasy LTS-0w, powiemy, ze hierarchia aproksymacji (R,),
stabilizuje si¢ (/ub zbiega) na poziomie k jesli dla kazdego LTS-u 7 tej klasy zachodzi
RR - R,@+1.

W ogdlnosci, hierarchie aproksymacji stabilizuja si¢ daleko za pierwsza nieskon-
czong liczba porzadkowa w. W szczegdlnosci, tak wtasnie jest dla aproksymacji indu-
kowanych przez ekspansje stabej i rozgaleziajacej (bi)symulacji dla LTS-6w induko-
wanych przez przemienne gramatyki bezkontekstowe, jak i automaty z jednym liczni-
kiem.



Przyklad 4. Dla ilustracji rozwazmy raz jeszcze gramatyke z przyktadu 3, oraz rodzing
aproksymacji (R,) indukowanq przez ekspansje stabej bisymulacji. Oczywiste jest, Ze
para (A, e) jest w relacji Ry, ale nie jest w Ry, jako Ze proces € nie ma wychodzq-
cej a-tranzycji. Podobnie para (A||A, A) jest w relacji Ry, ale nie w relacji Rs, jako
ze jedyng mozliwg odpowiedziq na przejscie A||A -2 A jest A -2 €. Ogdlnie, jesli
n > m wtedy para (A™, A™) jest w relacji R,, ale nie w R,,11. Zatem laricuch nie
stabilizuje si¢ na poziomie bedacym liczbq naturalng. Co ciekawe, dla tego konkret-
nego przypadku tavicuch stabilizuje jednak sie na poziomie w, to znaczy R, jest rowne

stabej rownowaznosci.

Powodem, dla ktérego wprowadza si¢ aproksymacje, jest fakt, ze czesto ich obli-
czanie prowadzi do algorytmu rozstrzygajacego aproksymowana relacje. Zwykle obli-
cza si¢ aproksymacje po kolei, co wiaze si¢ z tym, ze jesli nie stabilizuja si¢ na pozio-
mie w, to nie pozwalaja nam one wnioskowac o aproksymowanej relacji. Ta obserwacja
motywuje proby zdefiniowania aproksymacji zbiegajacych ,,szybko”.

Aby przedstawi¢ czgs¢ wynikow, potrzebne nam beda dwie nowe hierarchie aprok-
symacji. Do zdefiniowania jednej z nich musimy najpierw rozszerzy¢ relacje == na
stowa w € Act*. Niech a "2 3, jesli o =51 =2 .. .y, 1 == 3 dla pewnych pro-

CeSOW Y1,y -y Vn—1-

Definicja 13. Niech S C U x U. Para proceséw («, ) speinia ekspansje dtugich
krokow stabej symulacji wzgledem S, jesli dla kazdego ¢ € Act. i kazdego o :C>o/,
istnieje [3 :<>5' takie, Ze (o/,8) € S.

Definicja 14. Niech S C U x U. Para procesow («, 3) speinia stowna ekspansje
stabej symulacji wzgledem S, jesli dla kazdego stowa w € Act* i kazdego o == o/,
ismieje f == ' takie, ze (o', ') € S.

Jak poprzednio w definicji 6, w naturalny sposéb usymetryczniamy powyzsze de-
finicje, otrzymujac ekspansje diugich krokéw oraz stowna ekspansje dla stabej bisy-
mulacji. Hierarchie indukowane przez wszystkie cztery nowe ekspansje zbiegaja do
zdefiniowanych juz relacji, konkretnie - dwie pierwsze do stabego quasi-porzadku, a
dwie kolejne do stabej réwnowaznosci.

Jak mozna si¢ spodziewaé, aproksymacje indukowane przez ekspansje stowng zbie-
gaja szybciej, niz te pochodzace od ekspansji dtugich krokéw, ktére z kolej sa szybsze
niz aproksymacje indukowane przez ekspansje¢ stabej (bi)symulacji.

Co ciekawe, dla o = 1, relacja R, indukowana przez stlowna ekspansje¢ stabej
(bi)symulacji jest rtéwnowazna odpowiednio relacjom réwnosci i inkluzji jezykow?.
Mozna tez zdefiniowa¢ analogi powyzszych ekspansji dla (bi)symulacji rozgateziaja-

cej.

2Przy zalozeniu, ze wszystkie stany (procesy) sa akceptujace.



3 Wyniki rozprawy

Rezultaty oméwione w rozprawie zostaty w wigkszosci opisane w pracach [9, 21, 20].

3.1 Aproksymacje

W rozprawie przestudiowane zostaly standardowe hierarchie aproksymacji. Pierwsza
grupa wynikéw dotyczy badai nad mozliwoscia aproksymacji stabej réwnowaznosci
przez hierarchie bedace naturalnymi rozwinigciami najprostszej hierarchii aproksyma-
¢ji, to znaczy aproksymacji indukowanych przez ekspansje stabej bisymulacji. W tej
czgsci rozprawy pojawiaja si¢ dwa wyniki wskazujace na istotne trudnosci przy tym

podejsciu. Mianowicie, udato si¢ nam wykazac, ze:

Twierdzenie 1. Hierarchia aproksymacji indukowanych przez ekspansje dtugich kro-
kow dia stabej bisymulacji nie stabilizuje sie ponizej poziomu w? dla przemiennych

gramatyk bezkontekstowych.

Wynik ten negatywnie rozstrzyga hipoteze sformutowana przez Hirshfelda i Ja-
ncara jakoby ta hierarchia musiata si¢ stabilizowaé na poziomie w + w. Nie przektada
si¢ to wprawdzie bezposrednio na pokazanie trudnosci problemu, ale wskazuje, ze dtu-
gie aproksymacje bardzo nieefektywnie przyblizajq staba réwnowaznos¢.

Drugi wynik w tej czgsci pracy jest nastgpujacy:

Twierdzenie 2. Hierarchia aproksymacji indukowanych przez stownq ekspansje stabej

bisymulacji nie stabilizuje sig ponizej poziomu w + w.

To twierdzenie méwi nam dalece wigcej niz poprzedni wynik. Otéz wiele nie-
zmiennikéw bisymulacji, ktére podejrzewane byty o bycie kluczowymi dla rozwigza-
nia problemu, jest rozréznianych na pewnym skoficzonym poziomie aproksymaciji, a
co za tym idzie, nie ma szans aby dowolna ich kombinacja prowadzita do sukcesu.

Z drugiej jednak strony, w czasie badania technik aproksymacji udato nam si¢ za-
adoptowa¢ je do wszystkich podklas przemiennych gramatyk bezkontekstowych, w

ktérych rozstrzygalno$¢ zostata weze$niej udowodniona. Na przyktad:

Twierdzenie 3. Hierarchia aproksymacji indukowanych przez ekspansje dtugich kro-
kow stabej bisymulacji stabilizuje sie na poziomie w w podklasie rozwazanej przez

Stirlinga w [38].

Co za tym idzie, pokazujemy, ze tak naprawd¢ w tym momencie, jesli chodzi o
badania nad staba bisymulacja dla przemiennych gramatyk bezkontektowych, spote-
cznos$ci naukowej nie udato si¢ wyjsé poza standardowe aproksymacje, ktére wydaja
si¢ by¢ w ogdlnosci zdecydowanie niewystarczajacym narzedziem.



3.2 Rozstrzygalnos$é¢ bisymulacji rozgaleziajacej
Najbardziej znaczacym wynikiem pracy jest nastgpujace twierdzenie:

Twierdzenie 4. Rownowaznos¢ rozgateziajaca jest rozstrzygalna dla unormowanych

przemiennych gramatyk bezkontekstowych.

Algorytm sktada si¢ z dwéch procedur czeSciowych uruchamianych réwnolegle:
pierwsza — pozytywna, czyli dowodzaca, ze dwa procesy sa rownowazne, jest znana
od dtuzszego czasu; druga, pozwalajaca stwierdza¢ ich nieréwnowazno$¢, jest jednym
z dwéch gtéwnych osiagnigc pracy. Préby rozwiazania problemu przy uzyciu natu-
ralnych hierarchii aproksymacji nie przyniosty rezultatéw. Jednak analiza kombinato-
ryczna réwnowaznosci rozgaleziajacej pozwolita nam udowodnié, ze jesli procesy « i
[ sa w relacji réwnowaznosci rozgaleziajacej, to ekspansja spetnia dodatkowo bardzo
mocny warunek, nazywany wlasnoscia ograniczonej odpowiedzi. Mianowicie, istnieje
efektywnie obliczalna stata ¢ € N taka, ze rozmiar procesu 3 w definicji 9 jest co
najwyzej c razy wigkszy niz rozmiar procesu «; podobny zwiazek zachodzi réwniez
pomiedzy 3’ i«

Wynik ten prowadzi do nowej hierarchii aproksymacji indukowanych przez nowa,
niestandardowg ekspansj¢. Ot6z okazuje sig, ze taka hierarchia stabilizuje si¢ na pozio-
mie w, a kolejne aproksymacje sa obliczalne. Oba te fakty razem prowadza do roz-
strzygalnosci. Zdecydowanie najtrudniejszym fragmentem dowodu poprawnosci tego
algorytmu jest oszacowanie wielkosci statej c.

Préby powtdrzenia tej Sciezki rozumowania dla stabej bisymulacji prowadza do do-
sy¢ zaskakujacego rezultatu, ktéry mowi, ze staba bisymulacja tez ma wtasno$¢ ogra-
niczonej odpowiedzi. Niestety nie umiemy w tym przypadku oszacowaé stalej ¢, a

rozstrzygalno$¢ stabej bisymulacji pozostaje otwarta.

3.3 Rozstrzygalnosci stabej symulacji

Trzecim rezultatem pracy jest:

Twierdzenie 5. Staby i rozgateziajacy quasi-porzqdek jest rozstrzygalny dla automa-

tow z jednym licznikiem bez testu zera.

Algorytm uzywa kolejnej, nieznanej wczesniej, techniki aproksymacji. Co cie-
kawe, o ile aproksymacje nalezace do wcze$niej zdefiniowanych hierarchii byly tatwe
do obliczenia w §wietle znanej teorii, o tyle hierarchia uzyta tutaj nie ma tej wlasno-
Sci. Aby obliczaé kolejne elementy tancucha, jako podprocedury uzywamy wysoce
nietrywialnego algorytmu Jancara pozwalajacego oblicza¢ semiliniowy opis relacji sy-
mulacji dla automatéw z jednym licznikiem bez testu zera i bez e-tranzycji.

Co wigcej, drugi element niezbgdny do uzycia techniki aproksymacji, a mianowi-

cie stabilizacja na poziomie w, tez nie jest oczywisty. Tutaj, zaskakujaco, udaje si¢
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pokazaé, iz dla kazdego automatu istnieje skoficzona liczba k taka, ze hierarchia stabi-
lizuje si¢ na poziomie k, a co za tym idzie, dostajemy wynik silniejszy niz stabilizacja
na poziomie w.

Pokazujemy tez, ze slaby i rozgaleziajacy quasi-porzadek moga by¢ efektywnie
opisane jako zbiory semiliniowe.

Rozstrzygalnos$¢ stabego quasi-porzadku w tym modelu jest dodatkowo ciekawa ze
wzgledu na ogélnie przyjety w Srodowisku poglad, jakoby obliczalno$¢ symulacji byta
trudniejsza niz obliczalno$¢ bisymulacji. Twierdzenie 5 przeczy tej regule, gdyz staba

réwnowazno$¢ jest nierozstrzygalna dla automatéw z jednym licznikiem bez testu zera.

4 Studium literatury

Rozstrzygalno$¢ wielu probleméw dla systeméw nieskorniczenie stanowych, takich jak
sieci Petriego, automaty ze stosem czy algebry proceséw, byla badana juz od lat 70-
tych. Prawdziwy rozkwit mozemy jednak notowac pod koniec lat 80-tych, kiedy po-
wstaly prace Beatena, Bergstry i Klopa [2, 3], w ktérych pokazuja oni, ze réwno-
wazno$¢ bisymulacyjna jest rozstrzygalna dla unormowanych gramatyk bezkontek-
stowych. Wyczerpujace oméwienie wynikow powstatych od tego czasu dla przemien-
nych i nieprzemiennych gramatyk bezkontekstowych, a takze dla innych modeli, moz-

na znalez¢ w przegladowej pracy [37].

4.1 Gramatyki bezkontekstowe

Okazuje sig, ze dla przemiennych jak i zwyktych nieprzemiennych gramatyk bezkon-
tekstowych, nawet przy zalozeniu ich unormowania, niemal wszystkie relacje zdefinio-
wane przez van Glabekka w pracach [11] i [12] sa nierozstrzygalne [23, 15, 13, 24].
Jedynym wyjatkiem jest réwnowazno$¢ bisymulacyjna.

Gramatyki bezkontekstowe. Klasa ta czgsto funkcjonuje pod nazwa Basic Proces
Algebra, np. w [33]. Pierwszy dowdd rozstrzygalno$ci rownowazno$ci bisymulacyj-
nej dla gramatyk bez e-tranzycji pochodzi od Christensena, Hiittela i Stirlinga i jest
opisany w pracy [7]. Najlepszy znany obecnie algorytm zaproponowany przez Bur-
karta, Caucala i Steffena w pracy [4] dziata w czasie 2-EXPTIME. Z drugiej strony w
pracy [30] Kiefer pokazal, ze problem ten jest EXPTIME trudny.

Jesli dodatkowo zatozymy unormowanie to, zaskakujaco, ztozono$¢ spada do wie-
lomianowej. Ciag prac w tej tematyce [17, 18, 31, 10, 8] wienczy doktorat Wojciecha
Czerwifiskiego zawierajacy najlepszy znany algorytm, o ztozono$ci O(n*polylog(n)).

Z drugiej strony, znaczaco mniej wiadomo o gramatykach z e-tranzycjami. Jedyne

znane rezultaty, dotyczace podklasy gramatyk catkowicie unormowanych (ang. totally
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normed), mozna znalez¢ w [16, 22]. Rozstrzygalno$¢ stabej i rozgaleziajacej rowno-

wazno$ci pozostaja zatem intrygujacymi problemami otwartymi.

Przemienne gramatyki bezkontekstowe. Ta klasa czgsto funkcjonuje pod nazwa
Basic Parallel Processes, np. w [5]. Dla gramatyk bez e-tranzycji pierwsze wyniki
mozna znalez¢ w pracach [6, 14, 25]. Dzigki pracom [36] (dolna granica) i [27] (gérna
granica) wiemy, ze réwnowazno$¢ bisymulacyjna jest PSPACE-zupetna.

Jesli dodatkowo zatozymy unormowanie, to dzigki pracy [19] wiemy, ze ztozonos¢
jest wielomianowa. Najszybszy znany algorytm, dziatajacy w czasie O(n?), mozna
znalez¢ pracy [28] autorstwa Jancara i Kota.

Natomiast jesli dodamy e-tranzycje, to znowu wkraczamy na stabo zbadane tereny.
Podklasa proceséw catkowicie unormowanych zostata rozwiazana w [16]. Kolejnym
ciekawym wynikiem jest praca Stirlinga [38], w ktorej dowodzi on rozstrzygalnoSci
problemu stabej réwnowaznosci dla gramatyk, w ktérych naktada si¢ pewne ograni-
czenia na zachowanie zmiennych nazywanych generatorami. W klasie tej, w prze-
ciwiefistwie do podklasy catkowicie unormowanej, aproksymacje indukowane przez
ekspansje slabej bisymulacji nie stabilizuja si¢ na poziomie w. Prostszy dowdd dla tej
klasy zostat podany w pracy [21] i wchodzi w sktad niniejszej rozprawy. O ile staba
réwnowazno$¢ pozostaje trudnym problemem otwartym, o tyle w pracy [9] zostata
pokazana rozstrzygalno$¢ bisymulacji rozgateziajacej dla gramatyk unormowanych.

Dowéd wchodzi w sktad niniejszej rozprawy.

4.2 Automaty z jednym licznikiem

Automaty z jednym licznikiem to podklasa automatéw ze stosem, ktére uzywaja jed-
noliterowego alfabetu stosowego. Jesli automat dodatkowo nie testuje zera, czyli nie
moze sprawdzac czy stos jest pusty (jak zaktadamy w rozprawie), to otrzymujemy mo-
del, ktéry jest rowniez podklasg etykietowanych sieci Petriego.

W modelu z testem zera, tak jak poprzednio, wigkszo$¢ relacji ze spektrum van
Glabeka jest nierozstrzygalna nawet bez e-przej$¢. Jedyny pozytywny wynik to roz-
strzygalno$¢ bisymulacji dla automatéw z jednym licznikiem, pokazana przez JanCara
w pracy [26]. Wynik ten zostat niedlugo potem rozszerzony przez Senizeurgesa w
stawnych pracach [34, 35].

Jak pokazat Jancar, jesli dodatkowo zatozymy brak testéw zera, to problem réwno-
waznoS$ci bisymulacyjnej staje si¢ PSPACE-zupetny. Co wigcej, jak pokazali Abdulla
i Cerans w pracy [1], problem symulacji dla automatéw bez e-tranzycji jest rozstrzy-
galny. Niedlugo potem ich wynik zostat w bardziej elegancki sposéb powtorzony przez
JanCara i Mollera w pracy [29]. Doktadna ztozono$¢ problemu pozostaje nieznana.
Problem réwnosci jezykow jest nierozstrzygalny, jak pokazano w pracy [20].

SzczegOlnie interesujace dla nas pytania pojawiajg sig, jesli rozszerzymy automaty

12



z jednym licznikiem o e-tranzycje. Tutaj nalezy wspomnie¢ o dwéch pracach. Mayr w
pracy [32] pokazal, ze staba réwnowaznos¢ jest nierozstrzygalna. Z drugiej strony, w
pracy [20] zaprezentowany jest algorytm rozstrzygajacy staby quasi-porzadek. Wynik

ten wchodzi w sktad niniejszej rozprawy doktorskiej.
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