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Abstrakt

Tato bakalarska prace navazuje na studium skékajicich koneénych automatti a zavadi skaka-
jici kone¢né prevodniky. Skakajici koneéné automaty jsou modifikované konecné automaty
tak, ze symboly ze vstupni pasky nejsou ¢teny spojité zleva-doprava, ale ¢teci hlava se mtze
pohybovat po vstupni pasce pomoci skokil. Skékajici konecné prevodniky jsou podobné mo-
difikované konec¢né prevodniky. Aby bylo mozné skakajici koneéné automaty a prevodniky
implementovat, byly zavedeny jejich striktné deterministické verze omezenim konecné sta-
vové kontroly a modifikaci binarni skokové relace. Prace se dale zabyva moznym vyuzitim
skakajicich kone¢nych automatt a prevodnikil a popisem implementace striktné determi-
nistického skakajiciho kone¢ného automatu.

Abstract

The bachelor’s thesis builds upon the study of jumping finite automata and introduces
jumping finite transducers. Jumping finite automata are finite automata modified in such
a way that symbols from the input tape are not read continuously from left to right
but that the reading head can make moves on the input tape by jumps. Jumping finite
transducers are finite transducers modified in a very similar way. In order to implement
jumping finite automata and transducers, strictly deterministic versions of them were
introduced by restricting the finite state control and by modification of the binary
jumping relation. The thesis furthermore focuses on possible usage of jumping finite
automata and transducers and on the description of the implementation of strictly
deterministic jumping finite automata.
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Kapitola 1

Uvod

Formalny jazyk moZeme popisat gramatikou, ktorou je generovany alebo automatom, ktory
ho dokéze prijat. Tato praca sa zaobera skakajicimi koneénymi automatmi a prevodnikmi,
ktoré st velmi podobné koneénym automatom a prevodnikom. Rozdiel spodiva v tom,
Ze symboly zo vstupnej pasky neéitaja zlava-doprava, ale nespojito, ¢o znamenad, Ze Cita-
cia hlava sa po prec¢itani nejakého symbolu méze presunit kamkolvek na vstupnej paske.
Zaujimavou vlastnostou skdkajicich konecnych automatov je to, Ze dokdzu prijat aj niektoré
kontextové jazyky, pricom nemaju zasobnik.
Tato praca je rozdelend do nasleducich logickych celkov:

Prvou kapitolou je tivod, ktory méa citatelovi predstavit zédkladnii mySlienku skéka-
jucich koneénych automatov a prevodnikov.

V druhej kapitole rekapitulujeme zakladné definicie a pojmy z oblasti matematiky
a tedrie formalnych jazykov, ktoré s potrebné pre pochopenie nasledujucich kapit6l.

V tretej kapitole je ¢itatel oboznameny so skédkajicimi koneénymi automatmi zavede-
nymi v ¢lanku [6]. Podobne modifikujeme kone¢né prevodniky a zavadzame skdkajuce
konec¢né prevodniky.

V stvrtej kapitole sa zaoberdme determinizmom skékajucich koneénych automatov
a prevodnikov. Na prikladoch je ukazané, ze klasicky determinizmus zaloZeny na ob-
medzeni konec¢nej stavovej kontroly je pre skakajiice konecné automaty a prevodniky
nedostatoény. Preto zavadzame ich striktne deterministické verzie.

V piatej kapitole sa zaoberame moZnostami vyuzitia skdkajucich kone¢nych automa-
tov a prevodnikov. Citatel je obozndmeny s roznymi jazykmi, ktoré je mozné prijat
a aj s ukazkou prekladu. V tejto kapitole st spomenuté aj jednoduché modifikécie
skdkajucich koneénych automatov, vdaka ktorym mozeme prijimat nové typy jazykov
a taktiez kombindcia konecného prevodnika so skakajicim koneénym automatom,
ktora bola aj implementovana.



Kapitola 2
Zakladné definicie a pojmy

Tato kapitola opakuje potrebnt terminoldgiu, znacenie a matematické operacie z oblasti
formalnych modelov a jazykov, ktoré su nimi popisané. Pojmy, definicie a tvrdenia v tejto
kapitole boli prevzaté z viacerych publikacii (pozri [5] ,[7], [1], [4], [3])-

2.1 MnozZiny a relacie

Definicia 2.1.1. MnoZina
MnoZina je stihrn nejakych rozlisitelnych objektov, ktoré nazyvame proky mnoziny. O kaz-
dom prvku méZeme povedat, ¢i do mnoziny patri alebo nie.

Mnozina, ktora neobsahuje ziadne prvky, sa nazyva prdzdna mnoZina a znac¢ime ju (.
Zapis M = {a, b} znamen4, ze mnozina M obsahuje prvky a a b. Skutoénost, Ze a je prvkom
mnoziny M, zna¢ime a € M a naopak, ¢ ¢ M vyjadruje, Ze prvok ¢ do mnoziny M nepatri.
Kazdy prvok sa moze v mnozine vyskytovat iba raz.

Definicia 2.1.2. Mohutnost mnoziny
Mohutnost mnoZiny je definované nasledovne:

o IM|=0ak M =10,
o |M|=nak M = {a,as,as,...,a,}, kden € N,
e |M| = oo ak M je nekoneénad mnozina.

Mnozina M je koneénd, ak |M| € Ny, inak sa jednad o nekone¢nt mnozinu.
Niektoré délezité mnoziny z matematiky:

e N={1,23,...} je mnozina vSetkych prirodzenych ¢isel.

e Ny =1{0,1,2,3,...} je mnozina vSetkych prirodzenych ¢isel s nulou.

Z={..,-2,—-1,0,1,2,...} je mnozina vSetkych celych ¢isel.
e Q — racionalne disla.
e [ — iracionélne cisla.

e R — realne ¢isla.

C — komplexné ¢isla.



Prvky mnoZiny mézu byt uréené vymenovanim, ale spolahlivejsi a prehladnejsi je zapis
pomocou podmienok, ktoré musia prvky mnoziny spiiiat. Napr. B = {z| 4 < 2 < 21
a zaroveni x € N} je mnozina vSetkych prirodzenych ¢isel od 4 do 21.

Pre dve mnoziny A, B vravime, ze A je podmnozZinou mnoziny B, A C B, ak kazdy
prvok mnoziny A je stcasne prvkom mnoziny B. Mnoziny A, B povazujeme za sebe rovné,
A = B, ak obashuju prave tie isté prvky, t.j. kazdy prvok mnoziny A je prvkom mnoziny
B a kazdy prvok mnoziny B je prvkom mnoziny A.

Je zrejmé, ze plati A C A a taktiez ) C A pre lubovolni mnozinu A. Ak A je podmnoZi-
nou B, ale A # B, piSeme stru¢ne A C B a mnozinu A nazyvame vlastnou podmnoZinou
mnoziny B.

Definicia 2.1.3. Potenénd mnozina
Nech M je mnozina. Potencénd mmnozZina mnoziny M, znacend
podmnozin mnoziny M. Formalne zapisané 2M = {X| X C M}.

2M  je mnozina vsetkych

Definicia 2.1.4. Zjednotenie, prienik a rozdiel dvoch mnozin
Nech A a B st mnoziny.

e Zjednotenie mnozin A a B znac¢ime AU B, pricom AUB = {a | a € A alebo a € B}.
e Prienik mnozin A a B zna¢ime AN B, pricom ANB ={a | a € A azarovei a € B}.
e Rozdiel mnozin A a B znac¢ime A— B, pricom A—B = {a | a € A azaroven a ¢ B}.

Definicia 2.1.5. Usporiadana dvojica

Nech a a b st dva objekty. Potom (a,b) znaci usporiadanid dvojicu pozostavajicu z a a b
v tomto poradi. Vravime, ze (a,b) = (¢,d) iba ked a = ¢ a b = d. Na rozdiel od mnozin,
kde {a,b} = {b,a}.

Definicia 2.1.6. Kartezidnsky stucin
Nech A a B st dve mnoziny. Kartezidnsky sicin A a B, znaceny A X B, je definovany ako
Ax B={(a,b))a € A abe B}.

Priklad 2.1.7. Kartezidnsky siéin
Nech A ={1,2} a B ={7,8,9}. Potom karteziansky sucin je:

Ax B=1{(1,7),(1,8),(1,9),(2,7),(2,8), (2,9)}.

Definicia 2.1.8. Binérna relécia

Nech A a B st dve mnoziny. Bindrna reldcia, zjednodusSene reldcia, z A do B je lubovolna
podmnozina A x B. Ak A = B, vravime, ze relacia je na A. Ak R je relacia z A do B,
piSeme aRbD, ked (a,b) € R.

Priklad 2.1.9. Relacia
Relécia porovnania dvoch celych ¢isel:

<= {(a,b)| a je mensie ako b, pri¢om a,b € Z}



Definicia 2.1.10. Definiény obor a obor hodnét relacie
Nech R C A x B je binarna relacia z A do B. Potom:

e Dom R = {a| existuje b € B, ze (a,b) € R}.
e Im R = {b| existujea € A, Ze (a,b) € R}.

Mnozinu Dom R nazyvame defini¢ny obor alebo domain relacie R. Mnozinu Im R nazyvame
obor hodnat, ko-obor alebo image relacie R.

Definicia 2.1.11. Zobrazenie (funkcia)

Nech A a B st dve mnoziny a M je binarna relacia z A do B. M je zobrazenim z A do B,
iba ak pre kazdé a € A existuje maximalne jedno b € B, pricom (a,b) € R. Ak (a,b) € M
a aj (a,c) € M, potom b = c.

2.2 Jazyky a retazce

Definicia 2.2.1. Abeceda
Abeceda je koneéna neprazdna mnozina prvkov, ktoré sa nazyvaju symboly.

Definicia 2.2.2. Retazec
Nech ¥ je abeceda. Potom plati:

e ¢ je retazec nad abecedou X.

e Ak z je refazcom nad abecedou ¥ a a € X, potom y = za je tiez refazcom nad
abecedou X.

€ je prdzdny retazec, ktory neobsahuje Ziadne symboly. Mnozina vSetkych refazcov nad
abecedou X sa znac¢i X*.

Priklad 2.2.3. Retazec
Nech ¥ = a,b je abeceda. Potom aab, aa, a, €, ba, ... st refazce nad abecedou X.

Definicia 2.2.4. Dizka refazca
Nech = je refazec nad abecedou ¥. Potom diZka refazca x, znacend |z|, je definovana
nasledovne:

e Ak z = ¢, potom |z| = 0.
e Ak x =aj,as,as...ay, pricom a; € ¥ pre vietky ¢ = 1,2,3,...,n, potom |z| = n.

Nech w je refazec nad abecedou X a symbol ¢ € X. Potom podet vyskytov symbolu
a v retazci w sa znadi |w|,. Mnozina symbolov, ktoré obsahuje refazec w, je znacend alph(w).

Definicia 2.2.5. Konkatendcia dvoch refazcov
Nech z a y st dva refazce nad abecedou X. Konkatendciou retazcov x a y vznikne retazec

Y.
Priklad 2.2.6. Konkatenéicia

Nech ¥ = {a,b} je abeceda. Potom konkatenaciou refazcov ab a aa nad abecedou ¥ je
retazec abaa.



Definicia 2.2.7. Prefix retazca
Nech z a y st dva retazce nad abecedou Y. Refazec = je prefivom y, ak existuje nad
abecedou ¥ retazec z, pricom plati zz = y.

Definicia 2.2.8. Sufix refazca
Nech z a y st dva refazce nad abecedou Y. Refazec x je sufizom y, ak existuje nad abece-
dou ¥ retazec z, pricom plati zzx = y.

Definicia 2.2.9. Podretazec retazca
Nech z a y st dva refazce nad abecedou Y. Refazec x je podretazcom vy, ak existuja nad
abecedou ¥ dva retazce z a 2/, pricom plati zxz’ = y.

Definicia 2.2.10. Jazyk
Nech X je abeceda a X* mnozina vSetkych refazcov nad X. Kazd4 podmnozina L C X* je
jazykom nad abecedou X.

Definicia 2.2.11. Preklad

Nech XY je vstupna abeceda a A vystupné abeceda. Definujeme preklad z jazyka L; C X*
do jazyka Lo C A* ako lubovolnu relaciu z ¥* do A* tak, ze definiénym oborom 7T je L
a oborom hodnét 1" je Lo.

Definicia 2.2.12. Homomorfny preklad
Nech 7 je preklad z jazyka L1 nad abecedou X do jazyka Lo nad abecedou A. Preklad 7 je
homomorfnym, ak pre kazdy = € L1 existuje najviac jeden y € Lo taky, ze (z,y) € 7.

2.3 Gramatiky, Automaty a Prevodniky

V tejto Casti struéne zopakujeme formélne gramatiky, automaty a prevodniky. Za¢neme gra-
matikami, ktoré st pravdepodobne najdolezitejSou triedou generatorov jazykov. Gramatika
je matematicky systém na definovanie jazyka, ako aj nastroj, ktory urcuje Struktiru slov
jazyka.

Gramatika pre jazyk L pouziva dve disjunktné mnoziny symbolov: neterminélne sym-
boly N a terminalne symboly . Slova, ktoré patria do jazyka L, obsahuju iba terminalne
symboly. Neterminaly sa pouzivaji pri generovani slov. Zakladom gramatiky je mnozina
pravidiel P, ktoré popisuji ako st slova generované.

Definicia 2.3.0.1. Frazova gramatika
Frazova gramatika G je Stvorica (N, X, P, S), kde:

e N je konecnd mnozina neterminalnych symbolov.
e Y je kone¢nd mnozina termindlnych symbolov, pricom N NY = (.

e P je podmnozina (N UX)*N(N UX)* x (N UX)*.
Prvok («, 8) € P sa zapisuje a — 3.

e S je podiato¢ny symbol, pricom S € N.

Jazyk definovany gramatikou G znacime L(G).

Gramatiky st generatormi jazyka a automaty akceptormi. Frazovou gramatikou je
mozné popisat aj velmi zlozité jazyky, ¢o moze byt pre praktické vyuzitie niekedy zbytocné.
Preto existuji aj obmedzené gramatiky, ktoré generujua triedu jazykov, ktora je podmnozi-
nou triedy generovanej frazovou gramatikou. Obmedzenie gramatik spociva iba v uprave
tvaru prepisovych pravidiel.



2.3.1 Obmedzené gramatiky

Definicia 2.3.1.1. Kontextova gramatika
Kontextovd gramatika G je Stvorica (N, X, P, S), kde:

e N je konecnd mnozina neterminalnych symbolov.
e Y je kone¢nd mnozina termindlnych symbolov, pricom N NY = (.
e P je podmnozina (NUX)*N(NUZX) x (NUX)*.
Prvok («, 8) € P sa zapisuje « — [ a plati, ze |a| < |B].
e S je podiato¢ny symbol, pricom S € N.

Definicia 2.3.1.2. Bezkontextova gramatika
Bezkontextova gramatika G je Stvorica (N, X, P, S), kde:

e N je konecnd mnozina neterminalnych symbolov.
e Y je kone¢nd mnozina termindlnych symbolov, pricom N NY = (.

e P je podmnozina N x (N UX)*.
Prvok («, 8) € P sa zapisuje a — 3.

e S je podiato¢ny symbol, pricom S € N.

Definicia 2.3.1.3. Regularna gramatika
Regularna gramatika G je stvorica (N, X, P, S), kde:

e N je konecnd mnozina neterminalnych symbolov.
e Y je kone¢nd mnoZzina termindlnych symbolov, pricom N NY = (.

e P je podmnozina N x ¥*(N U {e})*.
Prvok («, 8) € P sa zapisuje a — 3.

e S je podiato¢ny symbol, pricom S € N.

Triedu jazykov, ktoré generuju frazové gramatiky, RE, nazyvame triedou reukrzivne vy-
¢islitelnych jazykov; triedu generovanych kontextovymi gramatikami, CS, nazyvame triedou
kontextovych jazykov; triedu generovani bezkontextovymi gramatikami, CF, nazyvame
triedou bezkontextovych jazykov a triedu generovani regularnymi gramatikami, REG, na-
zyvame triedou regularnych jazykov.

Teorém 2.3.1.4. Chomského hierarchia jazykov
Pre tieto triedy jazykov plati:
REG Cc CF c CF Cc RE

2.3.2 Automaty

Podobne ako pri gramatikach, tak aj pri automatoch existuje viacero typov. Automaty sa
mozu 1iit tvarom pravidiel, schopnostou vkladat symboly spat na vstupni pasku, smerom
¢itania vstupnej pasky, atd.

Trieda jazykov, ktoré su generované frazovymi gramatikami, je totozna s triedou, ktoré
dokéze akceptovat Turingov stroj. Turingove stroje boli predstavené Alanom Turingom.
Paska v Turingovom stroji je rozdelena na bunky, kde v kazdej bunke sa vyskytuje vzdy
len jeden symbol.



Definicia 2.3.2.1. Turingov stroj
Turingov stroj (dalej len TS) M je sedmica (Q,%,T', R, s, B, F'), kde:

e () je konec¢nd mnozina stavov,

> je vstupnéa abeceda,

I' je paskové abeceda, pricom I'NQ =0 a X C T,

s € (Q je pociatoCny stav,

e Bel —% je prazdny symbol,

F C @ je mnozina koncovych stavov,

R je kone¢nad mnozina pravidiel tvaru qa — rvt, kde ¢, € Q, vy € ' a t € {R,L}.

— L znaci posun na péaske dolava,

— R znadi posun na paske doprava.

Definicia 2.3.2.2. Konfiguracia TS
Nech M = (Q,%,T, R, s, B, F) je TS. Konfigurdcia TS M je trojica («,q, X 3), kde:

e X €T je symbol v bunke, ktora je pod hlavou TS,

e ¢ € () je aktualny stav, v ktorom sa TS nachadza,

e « € I'* je aktudlny obsah péasky, ktory je nalavo od hlavy TS,
e B €I je aktudlny obsah pasky, ktory je napravo od hlavy TS.

Definicia 2.3.2.3. Binarna prechodové relacia TS
Nech M = (Q,%,T',R, s, B, F) je TS. Bindrna prechodovd reldcia TS nad konfigurdciami
I x @ x I'*, symbolicky znacena -, je definovana nasledovne:

(a,q,XB) + (aY,p,B) ak ¢X - pYR ER
(a,q,w) F (aY,p,w) ak ¢B —-pYR E€R
(aZ,q,XB) + (a,p,ZY) ak ¢X - pYL € R
(aZ,q,w) F (a,p,ZY) ak ¢B —-pYL € R

kde o, €T, XY, Z €T, q,p € Q a w znadi retazec prazdnych symbolov B.

Mbzeme rozsirit - na F™, kde m > 0; ' je tranzitivny uzaver a * je tranzitivno-
reflexivny uzaver.

Vstupny retazec x € ¥* je prijaty TS M, len ak (g, s,x) F* (o, f, ), kde s je pociato¢ny
stav, a,3 €™ a f € F.

Definicia 2.3.2.4. Jazyk prijimany TS
Nech M = (Q,%,T',R, s, B, F) je TS. Jazyk L(M), prijimany TS M, je mnozina refazcov
{z| (¢,8,2) F* (e, f, B) pre nejaky f € Faa«a, €T} .

Teorém 2.3.2.5. Jazyky prijimané TS
Trieda jazykov, ktoré dokaze Turingov stroj prijat, je totoznd s triedou jazykov generova-
nych frazovymi gramatikami.



Turingov stroj dokaze prijimat rekurzivne vydislitelné jazyky, ale vypocet Turingovho
stroja moze vyzadovat neobmedzené mnoZstvo paméte a nemusi vzdy skonc¢if. Ak obme-
dzime Turingov stroj tak, Ze paska bude vlavo aj vpravo ohranicend, ziskame linedrne
ohraniceny automat.

Definicia 2.3.2.6. Linedrne ohrani¢eny automat
Linedrne ohraniény automat (dalej len LOA) je Turingov stroj, ktory nemoze rozsirovat
svoju pasku Ziadnym smerom.

Teorém 2.3.2.7. Jazyky prijimané LOA
Trieda jazykov, ktoré dokdzZe linedrne ohrani¢eny automat prijat, je totoznd s triedou jazy-
kov generovanych kontextovymi gramatikami.

Dalsimi typom automatov st zdsobnikovy a konecny automat. Ich hlavnym rozdielom
je to, Ze zasobnikovy automat sa rozhoduje pre zmenu stavu nielen na zaklade stavu, v kto-
rom sa nachadza, ale aj podla obsahu zasobnika, na ktory méze vkladat, ale aj odoberat
termindlne a neterminalne symboly.

Definicia 2.3.2.8. Zasobnikovy automat
Zasobnikovy automat (dalej len ZA) M je sedmica (Q, X, T, R, s, z, F), kde:

e () je konec¢nd mnozina stavov,

> je vstupnéa abeceda,

I" je zasobnikova abeceda,

R je konefnd mnozina prechodovych pravidiel tvaru ypa — g, kde p,q € @
aaceXU{e},yeT ayel™

e s € () je podiatocny stav,
e 2z €I je poc¢iatocny symbol na zasobniku,
e ' C (@) je mnozina koncovych stavov.

Definicia 2.3.2.9. Konfiguracia ZA
Nech M = (Q,X,T, R, s,z, F) je ZA. Konfiguracia ZA M je trojica (y,q,y), kde:

e y € X* je refazec na vstupnej péaske s najlavejsim symbolom pod ¢itacou hlavou,
e ¢ € () je stav, v ktorom sa automat nachadza,

e v € I je refazec, ktory reprezentuje obsah zdsobnika s najlavejsim symbolom pred-
stavujicim vrchol zasobnika.

Definicia 2.3.2.10. Binédrna prechodova relacia ZA
Nech M = (Q,%,T, R, s, 2, F) je ZA. Bindrna prechodova relacia ZA nad konfigurdciami
I'™ x @ x ¥*, symbolicky znacena I, je definovana nasledovne:

pre nejaké ¢, 7 € Q,a € XU {e},x € ¥*, Z €T, v,a € I'*, pre ktoré Zgqa — yr € R.



Mbozeme rozsirit - na ™, kde m > 0; FT je tranzitivny uzaver a F* je tranzitivno-
reflexivny uzaver.

Vstupny refazec € ¥* je prijaty ZA M, len ak (z,s,x) F* (7, f, €), kde s je pociato¢ny
stav, z je podiato¢ny symbol na zasobniku, vy € I'* a f € F.

Definicia 2.3.2.11. Jazyk prijimany ZA

Nech M = (Q,%,T,R,s,z,F) je ZA. Jazyk L(M), prijimany ZA M, je mnozina refazcov
{z] (z,5,2) " (7, f,€) pre nejaky f € Fay eI}

Teorém 2.3.2.12. Jazyky prijimané ZA

Trieda jazykov, ktoré dokéaZe nedeterministicky zdsobnikovy automat prijat, je totoZna
s triedou jazykov generovanych bezkotextovymi gramatikami.

Poznamka:
Trieda jazykov, ktoré prijima deterministicky zasobnikovy automat je podmnozinou triedy
jazykov, ktoré dokdze prijat nedeterministicky.

Definicia 2.3.2.13. Koneény automat
Konecny automat (dalej len KA) M je pitica (Q,X, R, s, F'), kde:

e () je konec¢nd mnozina stavov,

> je vstupnéa abeceda,

R je koneéna mnozina prechodovych pravidiel tvaru pa — ¢, kde p,q € Q aa € YU{e},
e s € () je podiatocny stav,
e ' C (@) je mnozina koncovych stavov.

Definicia 2.3.2.14. Konfiguracia KA
Nech M = (Q,%, R, s, F) je KA. Konfiguracia KA M je dvojica (q,y), kde:

e y € ¥* je refazec na vstupnej paske s najlavejsim symbolom pod ¢itacou hlavou,
e ¢ € () je stav, v ktorom sa automat nachadza.

Definicia 2.3.2.15. Bindrna prechodovd relacia KA
Nech M = (Q, %, R, s, F) je KA. Bindrna prechodovd relacia KA nad konfigurdciami @ x ¥*,
symbolicky znacena F, je definovana nasledovne:

(¢, az) & (r, )
pre nejaké ¢, r € Q, a € XU {e}, z € ¥*, pre ktoré qa — r € R.

Mbzeme rozsirit - na F™, kde m > 0; -1 je tranzitivny uzaver a * je tranzitivno-
reflexivny uzaver.

Vstupny refazec z € ¥* je prijaty KA M, len ak (s,z) F* (f,¢), kde s je pociato¢ny
stava f € F.
Definicia 2.3.2.16. Jazyk prijimany KA
Nech M = (Q,%,R,s, F) je KA. Jazyk L(M), prijimany KA M, je mnozina refazcov
{z| (s,z) F* (f,e) pre nejaky f € F'}.
Teorém 2.3.2.17. Jazyky prijimané KA

Trieda jazykov, ktoré dokaze konecny automat prijat, je totoZzné s triedou jazykov genero-
vanych regularnymi gramatikami.
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2.3.3 Prevodniky

Prekladom je dvojica retazcov, v ktorej jeden je vstupom a druhy vystupom. Napr. prekla-
dac¢ definuje preklad, v ktorom jeden refazec je zdrojovy kéd vo vySSom programovacom
jazyku a druhy refazec je strojovy kéd.

Prevodniky sa podobaju automatom, avSak okrem iného maja aj vystupnt abecedu
a pasku, na ktort mozu v kazdom kroku pocas spracovévania retazca zapisovat symboly.

Definicia 2.3.3.1. Koneény prevodnik
Konecny prevodnik (dalej len KP) M je Sestica (Q,%, A, R, s, F'), kde:

e () je konec¢nd mnozina stavov,

> je vstupnéa abeceda,

A je vystupné abeceda,

R je kone¢na mnozina prechodovych pravidiel tvaru pa — ¢z, kde p,q € Q, a € BU{e}
aze A"

e s € () je podiatocny stav,
e ' C (@) je mnozina koncovych stavov.

Definicia 2.3.3.2. Konfiguracia KP
Nech M = (Q,X,A, R, s, F) je KP. Konfiguracia KP M je trojica (q,y, z), kde:

e ¢ € () je stav, v ktorom sa prevodnik nachadza,
e y € X* je refazec na vstupnej péaske s najlavejsim symbolom pod ¢itacou hlavou,
e 2 ¢ A* je refazec na vystupnej paske.

Definicia 2.3.3.3. Binarna prechodové relacia KP
Nech M = (Q,X,A,R,s,F) je KP. Bindrna prechodovd reldcia KP nad konfigurdciami
Q x ¥X* x A*, symbolicky znacené -, je definované nasledovne:

(q7 a':E? z) '_ (r7 x? zb)
pre nejaké ¢, r € Q, a € XU {e}, x € ¥*, z,b € A* pre ktoré ga — rb € R.

Mbozeme rozsirit - na ™, kde m > 0; FT je tranzitivny uzaver a F* je tranzitivno-
reflexivny uzaver.

Vravime, Ze y je prekladom vstupného retazca x, ak (s,z,e) F* (f,e,y) pre nejaké
ferF.

Definicia 2.3.3.4. Preklad definovany koneénym prevodnikom

Nech M = (Q,%,A, R, s, F) je KP. Preklad definovany KP M, 7(M), je mnozina usporia-
danych dvojic retazcov {(z,y)| (s,z,e) F* (f,e,y) pre nejaké f € F'}. Preklad definovany
koneénym prevodnikom sa moze nazyvat aj regularny preklad.
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Kapitola 3

Skakajuce konec¢né automaty
a prevodniky

Diskontuélne spracovanie informacii v modernej vypoctovej technike je popisované for-
malnymi modelmi, ako s napr. konecné automaty, zasobnikové automaty (pozri 2.3.2 na
str. 7), ktoré spracovavaji vstupni pasku zaujzivane zlava-doprava. Tento mierny rozpor
viedol k myslienke profesora Medunu zaviest formalny model, ktory by nepracoval zauZivane
zlava-doprava, ale naopak, ktory by mohol skdkat po vstupnej paske. So svojim Studentom,
inzinierom Zemkom, definovali skdkajice kone¢né automaty a popisali niektoré vlastnosti,
¢im otvorili novi oblast teoretickej informatiky. Na zdver aj poukézali na viacero otvorenych
problémov, ktoré je potrebné riesit.

V nasledujtcich odstavcoch sa budeme venovat modifikicii koneénych automatov, né-
sledne aj definicii skakajicich kone¢nych automatov a popisom ich vlastnosti zavedenych
v ¢lanku [6].

3.1 Modifikacia kone¢ného automatu

Najprv predpokladajme klasicky kone¢ny automat M = (Q, %, R, s, F') (pozri def. 2.3.2.13
na str. 10) pozostavajici zo vstupnej pasky, ¢itacej hlavy a koneénej stavovej kontroly.
Vstupné péska je rozdelend na bunky, kde kazd4 bunka moze obsahovat vzdy len jeden
symbol vstupnej abecedy X. Pod ¢itacou hlavou sa nachadza jeden symbol a. Stavova kon-
trola pozostava z mnozZiny stavov () a mnoziny prechodovych pravidiel R. M robi vypocet
pomocou prechodov medzi stavmi. Kazdy prechod je vykonany na zaklade prislusného pra-
vidla, ktoré popisuje do akého stavu automat prejde a ¢i bude symbol a zo vstupnej pasky
precitany. Po precitani symbolu z pasky je ¢itacia hlava posunutd o jednu bunku doprava.
Retazec w je automatom M prijaty ak prechodmi prejde pocas spracovavania celého retazca
z pociatoéného do niektorého z koncovych stavov. Inak je w odmietnuty.

Skdkajici konecny automat pracuje velmi podobne aZ na jeden rozdiel, a to ten, Ze necita
symboly zo vstupnej pasky jeden-po-druhom zlava-doprava. To znamend, Ze po precitani
symbolu moZe M preskocit istu cast péasky, bud dolava alebo doprava, a pokradovat vo
vypocte odtial. Symbol je po preditani na danej pozicii zo vstupnej pasky odstraneny.
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3.2 Skakajuce konecné automaty

Rozdiel oproti koneénému automatu spociva v definicii konfiguracie a binarnej prechodovej
relacie nad konfigurdciami, ktort pri skdkajicom koneénom automate nazyvame bindrna
skokovd reldcia.

Definicia 3.2.1. Skékajuci koneény automat
Skdkagici konecny automat (dalej len SKA) M je pitica (Q, %, R, s, F'), kde:

e () je kone¢na mnozina stavov,

e > je vstupna abeceda,

e R je kone¢nd mnozina prechodovych pravidiel tvaru pa — ¢, kdep,q € Q aa € YU{e},
e s € () je podiatocny stav,

e ' C (@) je mnozina koncovych stavov.

Definicia 3.2.2. Konfiguracia SKA
Nech M = (Q,%, R, s, F) je SKA. Konfiguracia SKA M je trojica (z,q,y), kde:

e zy € X* je vstupny refazec na vstupnej paske s najlavejSim symbolom retazca y pod
¢itacou hlavou,

e ¢ € () je stav, v ktorom sa automat nachadza.

Definicia 3.2.3. Binarna skokova relacia SKA
Nech M = (Q,%X,R,s,F) je SKA. Bindrna skokova relicia SKA nad konfigurdciami
3* x Q x X*, symbolicky znacena m, je definovana nasledovne:

(z,q,ay) ~ (2',r,y)
pre nejaké ¢, 7 € Q, a € XU {e}, z,y,2’,y € ¥*, pre ktoré ga —r € R a vy = 2'y.

MbZeme rozsirit ~ na ~A™, kde m > 0, A7 je tranzitivny uzdver a ~* je tranzitivno-
reflexivny uzaver.

Vstupny retazec xy je prijaty SKA M len ak (z,s,y) ~* (g, f,e), kde s je pocdiato¢ny
stava f € F.

Definicia 3.2.4. Jazyk prijimany SKA
Nech M = (Q,%, R, s, F) je SKA. Jazyk L(M), prijimany SKA M, je mnozina refazcov
{zyl (z,5,y) ~* (¢, f,€) pre nejaky f € I'}.

Priklad 3.2.5. SKA

Predpokladajme SKA M = ({s,r,t},%X, R,s,{s}), kde ¥ = {a,b,c} a R obsahuje pravidla
sa — r,rb — t a tc — s. Zacinajuc v stave s, M ¢ita postupne symboly a, b a ¢, potom sa
vracia spit do pociato¢ného stavu, ktory je zdroven aj koncovym. Jednotlivé symboly sa
mozu vyskytovat kdekolvek na vstupnej péaske.

Jazyk L(M) = {w € ¥*| |w|q = |w|p = |w]|.}, ktory patri do triedy kontextovych jazykov.

SKA dokéazu prijat napr. unarne regularne jazyky a niektoré kontextové jazyky. Z kon-
textovych jazykov su to jazyky, ktorych refazce st definované pomerom vyskytov jednotli-
vych symbolov, ale nie ich poradim.
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3.3 Modifikacia koneéného prevodnika

Pri modifikicii koneéného prevodnika na skdkajici konecny prevodnik budeme postupovat
podobne ako pri modifikovani konec¢ného automatu.

Predpokladajme, ze M = (Q,%X,A,R,s, F) je kone¢ny prevodnik (pozri def. 2.3.3.1
na str. 11), ktory pozostava zo vstupnej pasky s ¢itacou hlavou, vystupnej pasky so zapi-
sovacou hlavou a konecnej stavovej konroly. Vstupna aj vystupné paska st rozdelené na
bunky. Bunka vstupnej pasky obsahuje jeden symbol vstupnej abecedy ¥ a bunka vystup-
nej obsahuje symbol vystupnej abecedy A. Stavova kontrola pozostiva z mnoziny stavov ()
a mnoziny prechodovych pravidiel R. Preklad refazca prevodnikom M spoéiva v tom, Ze pri
kazdom prechode medzi stavmi, ktory sa deje na zdklade pravidla, mézu byt na vystupnu
pasku zapisané nejaké symboly. Po prec¢itani symbolu zo vstupnej pasky sa ¢itacia hlava,
rovnako ako pri koneénom automate, presiiva presne o jeden symbol doprava. Refazec w
mozeme nazvat vystupom pre dany vstupny retazec, pre ktory prevodnik M pocas spraco-
vévania prejde z pociatocného stavu s do niektorého z koncovych stavov. Inak sa nejedna
o validny vystup.

Nagou tlohou je aplikovat podobnti modifikiciu (pozri modif. KA 3.1 na str. 12) na
KP M.

Skakajici koneény prevodnik pracuje z ¢asti podobne ako SKA a z Casti ako KP. Pocas
spracovavania refazca prechiddza medzi stavmi, pricom d&itacia hlava sa nemusi prestuvat
zauZivane zlava-doprava, ale moze, ako pri SKA, cast pasky preskocit a pokracovat spraco-
vanie odtial. AvSak narozdiel od SKA, moze skékajici koneény prevodnik v kazdom stave
vlozit nejaké symboly na vystupni pasku.

3.4 Skakajuce konecné prevodniky

Definicia 3.4.1. Skékajuci koneény prevodnik
Skdakagici konecny prevodnik (dalej len SKP) M je Sestica (Q, 3, A, R, s, F'), kde:

e () je konec¢nd mnozina stavov,

> je vstupnéa abeceda,

A je vystupné abeceda,

R je kone¢na mnozina prechodovych pravidiel tvaru pa — ¢z, kde p,q € Q, a € BU{e}
aze A"

e s € () je podiatocny stav,
e ' C (@) je mnozina koncovych stavov.

Definicia 3.4.2. Konfiguricia SKP
Nech M = (Q,X,A, R, s, F) je SKP. Konfigurdacia SKP M je $tvorica (z,q,y, z), kde:

e ¢ € () je stav, v ktorom sa prevodnik nachadza,

e zy € X* je refazec na vstupnej paske s najlavejSim symbolom refazca y pod &itacou
hlavou,

e 2 ¢ A* je refazec na vystupnej paske.
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Definicia 3.4.3. Binarna skokové relacia SKP
Nech M = (Q,%,A,R,s,F) je SKP. Bindrna skokovd relacia SKP nad konfigurdciami
Y* x @Q x ¥* x A*, symbolicky znacena m, je definovana nasledovne:

(1'7 q7 ay7 Z) m (:L',’ 7‘7 y/7 Zb)
pre nejaké ¢,r € Q, a € L U {e}, z,y, o',y € ¥*, z,b € A*, pre ktoré ga — rb € R
!,
axzy =211y

Mbzeme rozirit ~ na A™, kde m > 0; A" je tranzitivny uzdver a ~* je tranzitivno-
-reflexivny uzéver.

Vravime, 7e w je prekladom vstupného refazca xy, ak (z,s,y,e) ~* (e, f,e,w) pre
nejaké f € F.

Definicia 3.4.4. Preklad definovany SKP
Nech M = (Q,%,A, R, s, F) je SKP. Preklad definovany SKP M, 7(M), je mnozina uspo-
riadanych dvojic retazcov {(zy,w)| (z,s,y,e) ~* (e, f,e,w) pre nejaké f € F'}.
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Kapitola 4

Determinizmus

Doteraz sme sa vzdy zaoberali nedeterministickymi verziami formalnych modelov. Pri ne-
deterministickych automatoch moZe nastat zmena stavu aj bez toho, aby bol nejaky symbol
zo vstupnej pasky precitany alebo pre danu konfiguraciu existuje viacero kongiguracii, do
ktorych moze na zéklade st¢asného stavu prejst.

Priklad 4.0.1. Nedeterministicky KA

Predpokladajme nedeterministicky kone¢ény automat M = ({s, t}, {a,b}, R, s, {t}), kde mno-
Zina pravidiel R obsahuje pravidl4 sa — s, sa — t a tb — t. Vstupnym retazcom bude ab.
M zaéne spracovavat refazec ab v konfiguracii (s, ab), v ktorej mé k dispozicii dve pravidla,
podla ktorych moze vykonat prechod. Mozeme pouZit pravidlo pravidlo sa — s, pomo-
cou ktorého sa zmeni konfigurdcia na (s,b) alebo pravidlo sa — t, ktorym M prejde do
konfiguracie (t,b).

Ako mozeme vidiet, v prvej z moznosti sa M zasekne, kedze pre konfiguriciu (s,b)
neexistuje ziadne pravidlo. Pre konfigurdciu (¢,b) méze vypocet pokracovat prechodom
pomocou pravidla tb — ¢, ¢im sa M dostane do koncovej konfiguracie (¢,¢) a retazec ab je
prijaty.

Ak chceme nejaky formalny model implementovat, musime byt schopny v kazdom kroku
vypoctu urdit maximalne jeden nasledujuci stav. NemozZe nastat situdcia, Ze mame na vyber
viac ako jednu moznost.

4.1 Tradi¢ny determinizmus SKA

Vyssie uvedend definicia 3.2.1 popisuje nedeterministicky SKA. Pre zavedenie determinis-
tického konecného skékajiceho automatu je najprv potrebné zabezpedit, aby zmena stavu
automatu nemohla nastat bez precitania nejakého symbolu zo vstupnej péasky. Docielime
to eliminovanim e-pravidiel tvaru ¢ — t, kde ¢, t st stavy automatu.

V nasledovnych riadkoch sa budeme zaoberat deterministickymi skédkajicimi koneénymi
automatmi zavedenymi v ¢lanku [6] a poukdZeme na problém, Ze tradiény determinizmus
pre SKA nestaci, ¢im sa otvara novéa tloha—zavedenie striktného determinizmu.

Prevod SKA na SKA bez e-pravidiel je mozny pomocou klasického prevodového algo-
ritmu KA na KA bez e-pravidiel [(].

Definicia 4.1.1. SKA bez e-pravidiel
Nech M = (Q,%, R, s, F) je SKA. M je SKA bez e-pravidiel vtedy, ak pre vSetky pravidla
gqa — r € R plati |a| = 1.
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Podobne ako pri elimindcii e-pravidiel, aj pri prevode SKA bez e-pravidiel na determi-
nisticky SKA mozeme pouzit klasicky prevodovy algoritmus KA bez e-pravidiel na deter-
ministicky KA [6].

Pomocou SKA bez e-pravidiel uz mozeme definovat deterministicky SKA.

Definicia 4.1.2. Deterministicky SKA
Nech M = (Q,%,R,s,F) je SKA bez e-pravidiel. M je deterministicky SKA (dalej len
DSKA) vtedy, ak pre vietky ¢ € Q a a € ¥ existuje najviac jedno r € @ také, ze ga — r € R.

Definicia 4.1.3. DSKA (podrobné definicia)
DSKA M je pitica (Q, %, R, s, F), kde:

e () je konec¢nd mnozina stavov,

> je vstupnéa abeceda,

R je kone¢na mnozina prechodovych pravidiel tvaru ga — r, kde ¢, € Q a a € X,
pricom pre vSetky dvojice ¢ € QQ a a € ¥ existuje najviac jedno r € Q také, Ze
ga —r € R,

s € (Q je pociatoCny stav,
e ' C (@) je mnozina koncovych stavov.

Definicia 4.1.4. Konfiguracia DSKA
Nech M = (Q,X%, R, s, F) je DSKA. Konfiguracia DSKA M je trojica (z,q,y), kde:

e zy € X* je vstupny refazec na vstupnej paske s najlavejSim symbolom retazca y pod
¢itacou hlavou,

e ¢ € () je stav, v ktorom sa automat nachadza.

Definicia 4.1.5. Bindrna skokova relacia DSKA
Nech M = (Q,%, R, s, F) je DSKA. Binarna skokova relicia DSKA nad konfigurdciami
3* x Q x X*, symbolicky znacena m, je definovana nasledovne:

(z,q,ay) ~ (2',r,y)
pre nejaké q,r € Q, a € X, z,y,x',y € X*, pre ktoré ga —r € Ra zy = 2'y.

MbZeme rozsirit ~ na ~A™, kde m > 0, A7 je tranzitivny uzdver a ~* je tranzitivno-
reflexivny uzaver.

Vstupny retazec xy je prijaty DSKA M len ak (z,s,y) ~* (g, f,e), kde s je pociato¢ny
stava f € F.

Definicia 4.1.6. Jazyk prijimany DSKA
Nech M = (Q, %, R, s, F) je DSKA. Jazyk L(M ), prijimany DSKA M, je mnozina refazcov

{zyl (z,s,y) ~* (e, f,€) pre nejaky f € F}.

Avsak pre DSKA M tu vznikd problém. V binarnej skokovej relacii (x, ¢, ay) ~ (2,7, y’)
nie je explicitne uvedené, ako sa zmeni konfiguricia. Vieme len, ze zy = 2'y a a € 2.
Neméame Ziadnu informdaciu o najlavejSom symbole retfazca 3, nad ktorym bude ¢itacia
hlava v nasledujicom stave. To znamena, Ze pre M existuje n + 1 moznych konfiguracii, do
ktorych moze skodcit, pricom n = |z'y/|.
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Priklad 4.1.7. Nedostatoény determinizmus DSKA
Predpokladajme DSKA M = ({s,t},{a,b}, R, s,{s }), kde mnozina R obsahuje pravidla:

1. sa —t
2. tb— s

Vstupny retazec je abba. M zaéne v konfiguracii (e, s, abba), pre ktort existuje pravidlo 1.
Na zéklade tohto pravidla vieme, Ze M prejde do stavu t. KedzZze pre DSKA nie je definované
kam sa mé presunit ¢itacia hlava, existuju Styri mozné konfiguracie:

1. (e,t,bba)
2. (b,t,ba)
3. (bb,t,a)
4. (bba,t,e)

pricom pre posledné dve z nich sa M zasekne.

4.2 Striktny determinizmus SKA

V predoslej ¢asti sme poukazali na fakt, Ze tradiény determinizmus zaloZeny na obmedzeni
stavovej kontroly nie je pre skdkajice konecné automaty dostatocny, kedze z neho nijako
nevyplyva kam sa mé ¢itacia hlava presuntut. Obmedzenie stavovej kontroly DSKA spociva
v tom, Ze pre kazdu kombinaciu stavu a nejakého vstupného symbolu existuje vzdy maxi-
mélne jeden stav, do ktorého sa moze automat presunif. Toto obmedzenie budeme nadalej
uvazovat.

NasSou tlohou je teraz vyriesit problém nedostato¢ného determinizmu DSKA.

Idea: Uréit symbol, nad ktory sa mé ¢itacia hlava v budtcom kroku vypocétu presuntt.
Ktory symbol to bude?

Nech M = (Q,%X,R,s,F) je DSKA. Ak (z,q,ay) je konfiguradcia M a qa — r € R,
potom pre dvojicu (g, a) existuje mnozina nezasekugicich symbolov A C X, pre ktoré plati,
7ze ak M v budicom stave r nejaky symbol b € A precita, tak sa nezasekne. Mnozina A
moze byt aj prazdna. V tom pripade sa DSKA M zasekne.

Priklad 4.2.1. MnozZina symbolov, pre ktoré sa DSKA nezasekne
Predpokladajme DSKA My = ({s,t},{a,b,c}, R, s,{s }), kde mnozina R obsahuje pravidla:

1. sa —t
2. tb— s
3. tc— s

Vstupny retazec je caacca. M4 zacne v konfiguracii (ca, s, acca), pre ktort existuje pravi-
dlo 1. Na zaklade tohto pravidla vieme, ze M4 prejde do stavu t. Pre M4 existuje viacero
moznych konfiguracii, do ktorych moze prejst:

1. (e,t,cacca)

2. (e,t,acca)
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3. (ca,t,cca)
4. (cac,t,ca)
5. (cace,t,a)

6. (cacca,t,c)

Pri konfiguraciach 1, 3 a 4 sa M 4 nezasekne a pri konfiguraciach 2, 5 a 6 sa zasekne. Nech
A je mnozina symbolov, pre ktoré sa M4 nezasekne. V8imnime si, ze ak tb — s € R
atc— s € R,potombée Aace A, ajkedb¢ alph(cacca).

Z prikladu vidime, ze pre kazda dvojicu (q,a), kde ¢ € @Q, a € ¥ a gqa — r € R existuje
nejakd mnozina nezasekugicich symbolov A, o), ktoré moze automat M v stave r prijat bez
toho, aby sa zasekol.

Definicia 4.2.2. Relécia nezasekujicich symbolov pre DSKA
Nech M = (Q,%, R, s, F) je DSKA. Reldacia nezasekujicich symbolov o z Q@ x ¥ do X pre
DSKA M je definovana nasledovne:

e ak qa — r € R, potom pre vSetky symboly b,c € X, pricom rb — ¢ € R, plati
((g,a),b) € a

Skutocnost, ze ((¢,a),b) € a mozeme zapisovat aj b € a(q,a).

Pre kazdy DSKA mozeme pomocou nasledovného algoritmu zostavit relaciu a.

Algoritmus 1: RELACIA @ PRE DSKA
Input: DSKA M = (Q,%, R, s, F)
Output: Relacia a pre M

a=10

2: for all ga - r € R do

3: for all b — t € R do
4: add ((¢,a),b) to «
5: end for

6: end for

7: return «

Pre dosiahnutie striktného determinizmu skakajicich koneénych automatov budeme mo-
difikovat bindrnu skokovi reldciu.

4.2.1 Modifikacia binarnej skokovej relacie

Pomocou reldcie nezasekujicich symbolov o budeme moct v binarnej skokovej relacii DSKA
urcit, ako sa zmeni konfigurdcia. V pripade, Ze sa niektoré symboly vysktuju v refazci
viac krat, nebudeme vedietf nad ktory sa m4 ¢itacia hlava presunut. Preto pre dosiahnutie
striktného determinizmu je potrebné este urcit presne jeden vyskyt symbolu na vstupnej
paske.

Predpokladajme DSKA M = (Q, %, R, s, F') a « je relacia nezasekujicich symbolov pre
M. M je v konfigurécii (z,q,ay), kde ¢ € Q, a € ¥ a x,y € ¥*.
Idea: Citacia hlava sa presunie nad prvy vyskyt symbolu b € a(q,a) v refazci zy zlava.
V pripade, Ze refazec xy neobsahuje ziadny symbol b € a(q, a), M sa zasekne.
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4.2.2 Zavedenie striktne deterministickych SKA

Ak aplikujeme modifikdciu bindrnej skokovej relacie, na¢rtnuttt v minulom odstavci, sme
schopni definovat striktne deterministicky skdkajuci koneény automadt.

Definicia 4.2.2.1. Striktne deterministicky SKA
Striktne deterministicky SKA (dalej len SDSKA) M je pitica (Q, %, R, s, F'), kde:

e () je konec¢nd mnozina stavov,

> je vstupnéa abeceda,

R je kone¢na mnozina prechodovych pravidiel tvaru ga — r, kde ¢, € Q a a € X,
pricom pre vSetky dvojice ¢ € @ a a € X existuje najviac jedno r € Q také, Ze
ga —r € R.

e s € () je podiatocny stav,
e ' C (@) je mnozina koncovych stavov.

Definicia 4.2.2.2. Konfiguracia SDSKA
Nech M = (Q,X%, R, s, F) je SDSKA. Konfiguricia SDSKA M je trojica (z,q,y), kde:

e zy € X* je vstupny refazec na vstupnej paske s najlavejSim symbolom retazca y pod
¢itacou hlavou,

e ¢ € () je stav, v ktorom sa automat nachadza.

Definicia 4.2.2.3. Podiatoéné konfiguracia SDSKA
Nech M = (Q, %, R, s, F) je SDSKA a « je relacia nezasekujtcich symbolov pre M. Pocia-
toéna konfigurdacia SDSKA M pre vstupny retazec xy je trojica (z, s,y), kde plati:

e pre kazdé a € ¥ ak sa — t € R a a € alph(zy), potom a je najlavejsSim symbolom
refazca y, pricom a & alph(z)

e ak pre kazdé pravidlo sa — t € R plati, ze a & alph(zy), potom M sa v tejto
konfiguracii zasekne

Definicia 4.2.2.4. Deterministickd bindrna skokové relacia SDSKA

Nech M = (Q, %, R, s, F) je SDSKA a « je relacia nezasekujucich symbolov pre M. Deter-
ministickd bindrna skokovd relacia SDSKA nad konfiguraciami 3* x @ x ¥*, symbolicky
znacena Mg, je definované nasledovne:

($7 q, ay) N ($/7 T, y/)

pre nejaké q,r € Q, a € X, z,y,2',y € X*, pre ktoré gqa — r € R, vy = 2'y/, pricom
najlavej$i symbol retazca y’ je nejaky symbol b € a(q,a) a pre vSetky ¢ € alph(z') plati
c & a(q,a). Ak pre kazdy symbol d € alph(z'y’) plati, ze d € a(q, a), pripadne ak z'y’ = ¢,
potom sa M v tejto konfiguracii zastavi.

Mbzeme rozsirit ~g na N}, kde m > 0, m} je tranzitivny uzéver a ) je tranzitivno-
reflexivny uzaver.

Vstupny refazec xy je prijaty SDSKA M len ak (x,s,y) ~} (g, f,€), kde s je pociatoény
stava f € F.
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Definicia 4.2.2.5. Jazyk prijimany SDSKA
Nech M = (Q, %, R, s, F) je SDSKA. Jazyk L(M), prijimany SDSKA M, je mnozina retaz-
cov {xy| (z,s,y) N (€, f,e) pre nejaky f € F'}.

Priklad 4.2.2.6. Priklad SDSKA
Nech M = ({s,t},{a,b}, R,s,{s}) je SDSKA. Mnozina R obsahuje pravidla:

1. sa —t
2. tb— s

L(M) = {w € {a,b}*| |w|s, = |w|p}. Uvazujme vstupny retazec baba. M zalina vypocet
v pociatocnej konfigurécii (b, s, aba). Vypocet SDSKA M bude nasledovny:

(ba S, (],b(l) g (57 ta bb(l) g (ba S, (1) N (57 ta b) g (57 S, 5)

Refazec baba je prijaty.
Uvazujme retazec baa. M zalina vypocet v pociatoc¢nej konfiguracii (b, s, aa). Vypocet
SDSKA M bude nasledovny:

(ba S, (1(1) N (57 ta b(l) g (57 S, (1) g (57 ta 5)

Refazec baa je zamietnuty, kedze ¢t € F.

4.3 Tradi¢ny determinizmus SKP

Pri definovani deterministickych skékajucich koneénych prevodnikoch budeme postupovat
podobne ako pri automatoch. AvSak nie pre kazdy nedeterministicky skakajuci konecny
prevodnik existuje jeho deterministicky ekvivalent. Dva prevodniky M a My povaZzujeme
za ekvivalentné, prave ak 7(My) = 7(Ms). Ako priklad uvediem e-pravidla.

Priklad 4.3.1. Priklad prekladu nedeterministického SKP
Predpokladajme SKP M = ({s},{a},{b,c}, R, s,{s}), kde R obsahuje:

1. s — sbb
2. sa — sc
Prekladmi vstupného retazca aa st nasledovné retazce:

e cbbbbbbe

® CC

e bbce

e ccbb

e ...

Vsetky st spravne a je ich nekonecne vela. Pre dany prevodnik M neexistuje ekvivalentny
SKP bez e-pravidiel.
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Definicia 4.3.2. Nech M = (Q,%, A, R, s, F) je SKP. M je deterministickym skdkajicim
konecngm prevodnikom (dalej len DSKP), ak pre kazdé pravidlo pa — ¢b € R plati, ze
p,q €Q,ac X be A* apre vsetky r € Q, ze ak r # ¢, potom pa — rc € R.

Rovnako, ako aj pre DSKA (pozri 4.1.7 na str. 18), vznika pre DSKP problém nedosta-
tocného determinizmu, Ze pre nejaka konfiguraciu existuje viacero moznych konfiguracii,
do ktorych skocit. Pre niektoré sa DSKP zasekene a pre niektoré nie. Z nejednoznac¢nosti
vyberu nasledujtcej konfiguracie vyplyva aj dalsi problém. Preklad DSKP nie je homo-
morfnym.

Priklad 4.3.3. Priklad nehomomorfného prekladu DSKP
Predpokladajme DSKP M = ({s,t},{a,b,c}, {d’,b',c}, R,s,{s }), kde R obsahuje:

1. sa — ta’
2. th — sb/
3. tc — sb/
Pre vstupny refazec caba existuje viacero prekladov:
¢, s,aba,e) ~ (¢, t,ba,a’) ~ (¢,s,a,a’b’) ~ (e, t,c,aba’) ~ (g,s,6,a'ba'c
b t b / /b/ t /b/ / 110 1/
(c,s,aba,e) ~ (g,t,cba,a’) ~ (b, s,a,a'c) ~ (,t,b,d'cd’) ~ (e, s,¢,a'ca’t)

Aby sme mohli definovat striktne deterministické kone¢né prevodniky, potrebujeme de-
finovat reldciu nezasekujicich symbolov o pre DSKP.

Definicia 4.3.4. Relécia nezasekujucich symbolov pre DSKP
Nech M = (Q,%X,A,R,s, F) je DSKP. Reldcia nezasekujucich symbolov o z Q x ¥ do X
pre DSKP M je definované nasledovne:

e ak ga — rx € R, potom pre vSetky symboly b,c € X, pricom rb — cy € R, plati
((g,a),b) € a

Skutocnost, ze ((¢,a),b) € a mozeme zapisovat aj b € a(q,a).

4.4 Striktny determinizmus SKP

Definicia 4.4.1. Striktne deterministicky SKP
Striktne deterministicky SKP (dalej len SDSKP) M je Sestica (Q, 3, A, R, s, F'), kde:

e () je konec¢nd mnozina stavov,

> je vstupnéa abeceda,

A je vystupné abeceda,

R je kone¢nd mnozina prechodovych pravidiel tvaru gqa — ry, kde ¢,r € @, a € X
ay € A*, pricom pre vSetky dvojice ¢ € Q) a a € X existuje najviac jedno r € Q) také,
Ze qa — ry € R.

s € (Q je pociatoCny stav,

F C @ je mnozina koncovych stavov.
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Definicia 4.4.2. Konfiguracia SDSKP
Nech M = (Q, %, A, R, s, F) je SDSKP. Konfiguracia SDSKP M je Stvorica (z, q,y, z), kde:

e zy € X* je refazec na vstupnej paske s najlavejSim symbolom refazca y pod ¢itacou
hlavou,

e ¢ € () je stav, v ktorom sa automat nachadza,
e 2 € A* je refazec na vystupnej paske.

Definicia 4.4.3. Pociato¢nd konfiguracia SDSKP
Nech M = (Q,X,A,R,s,F) je SDSKP a « je relacia nezasekujtcich symbolov pre M.
Pociatocnd konfiguracia SDSKP M pre vstupny refazec zy je $tvorica (z, s,y, ), kde plati:

e pre kazdé a € ¥ ak sa — t € R a a € alph(zy), potom a je najlavejsSim symbolom
refazca y, pricom a & alph(z)

e ak pre kazdé pravidlo sa — t € R plati, ze a & alph(zy), potom z = ¢ a M sa v tejto
konfiguracii zasekne

Definicia 4.4.4. Deterministickd binarna skokové relacia SDSKP

Nech M = (Q,X,A,R,s,F) je SDSKP a « je relacia nezasekujtcich symbolov pre M.
Deterministickd bindrna skokovd reldcia SDSKP nad konfiguraciami »* x @ x X* x A*,
symbolicky znacena 4, je definovana nasledovne:

($7 q,ay, Z) N (xla T, yla zp)

pre nejaké ¢,7 € Q, a € ¥, p,z € A*, xz,y,2',y € ¥*, pre ktoré gqa — rp € R, xy = x'y/,
pri¢om najlavejs$i symbol refazca 3’ je nejaky symbol b € a(q, a) a pre vietky ¢ € alph(z')
plati ¢ € a(q,a). Ak pre kazdy symbol d € alph(z'y’) plati, ze d ¢ a(q,a), pripadne ak
z'y’ = e, potom sa M v tejto konfiguracii zastavi.

Mbzeme rozsirit ~g na N}, kde m > 0, m} je tranzitivny uzéver a ) je tranzitivno-
reflexivny uzaver.

Vravime, Ze w je prekladom vstupného refazca zy, ak (z,s,y,e) n) (e, f,e,w) pre
nejaké f € F.

Definicia 4.4.5. Preklad definovany SDSKP
Nech M = (Q,%,A,R, s, F) je SKP. Preklad definovany SDSKP M, 7(M), je mnoZina
usporiadanych dvojic retazcov {(zy, w)| (z,s,y,e) ~ (¢, f,e,w) pre nejaké f € F'}.

Vdaka tomu, Ze v deterministickej skokovej relacii SDSKP je presne definovany tvar
nasledovnej konfiguracie, je preklad SDSKP homomorfnym. Kedze vzdy pri prekladani
retazca skdceme nad najlavej$i vyskyt symbolu, pre ktory sa SDSKP nezasekne, existuje
len jedna postupnost pravidiel, pomocou ktorych sa retazec prelozi.
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Kapitola 5
Vyuzitie

Do mnoziny jazykov, ktoré je mozné akceptovat skédkajicimi koneénymi automatmi patria
niektoré reguldrne jazyky (unérne), bezkontextové a kontextové jazyky, ktoré obashuju
také retazce, ze poradie symbolov nie je dolezité. Informécia, ktort moézu retazce takychto
jazykov prendsat je uréend pomerom poctu vyskytov jednej skupiny symbolov voci inej
skupine.

5.1 Jazyky

Priklad 5.1.1. Priklad SDSKA
Predpokladajme SDSKA M; = ({s,t,r},X,R,s,{s }), kde ¥ = {a,b,c} a mnoZina R
obsahuje pravidla:

1. sa —t
2. tb—r
3. rc —> s

Vstupnym refazcom je ccbaab. M za¢ina v konfiguracii (ccb, s, aab). Spracovanie retazca
bude nasledovné:

(ccb, s, aab) g (cc,t,bab) ~g (,t, ccab) ~g (¢, s,ab) ~vg (e, t,0) g (e,7,¢) Nvg (€, 8,¢)

Retfazec ccbaab je SDSKA M, prijaty. Ako vidime, jazyk, ktory M; prijima, je
L(M;) = {w € ¥¥| |w|q = |w|p, = |w]|.}, ktory patri do triedy kontextovych jazykov.

Skékajuce konecné automaty dokézu prijat retazce definované pomermi poctov vyskytov
jednotlivych symbolov. Tieto pomery nemusia byt nutne iba 1:1. V pripade, Ze by sme chceli
napriklad prijimaft retazce, kde je pocet vyskytov symbolu a trikrat vyssi ako pocet vyskytov
symbolov b, bude vyzerat SDSKA nasledovne.

Priklad 5.1.2. Priklad pomeru 3:1
Predpokladajme SDSKA My = ({s,t,r,p}, X, R,s,{s }), kde ¥ = {a,b} a mnoZina R
obsahuje pravidla:

1. sa —t

2. ta—1p

24



3. pa—r
4. rb — s

Vstupnym refazcom je abaa. My zadina v konfigurécii (e, s, abaa). Spracovanie refazca
bude nasledovné:

(57 S, (Ib(l(l) N (ba ta (1(1) N (bapa (1) N (57 T, b) N (57 S, 5)

Refazec abaa je SDSKA M, prijaty a jazyk, ktory My prijima, je
L(Mz) ={w € X*| |w|q = 3+ [wlp}.

Jazyky nemusia byt definované iba pomermi poctov vyskytov jednotlivych symbolov,
ale mézu to byt aj pomery poc¢tov symbolov z nejakych mnozin symbolov.

Priklad 5.1.3. Priklad pomeru mnozin symbolov
Predpokladajme SDSKA M3 = ({s,t},X, R,s,{s }), kde ¥ = {a, b, c} a mnozina R obsahuje
pravidla:

1. sa —t
2. tb— s
3. tc— s

Vstupnym retazcom je abca. M3 zadina v konfiguracii (g, s, abca). Spracovanie refazca
bude nasledovné:

(57 S, (],bC(I) g (57 t, bC(l) g (Ca S, (1) g (57 t, C) g (57 S, 5)

Refazec abca je SDSKA Ms prijaty a jazyk, ktory Ms prijima, je
L(M3) = {w € X |wlq = [wy + |wlc}

Ako sme videli na prikladoch, jazyky definované akymkolvek celodiselnym pomerom
poctov vyskytov symbolov je mozné akceptovat skdkajicimi konednymi automatmi. Na
poradi symbolov refazcov, ktoré SKA dokazu prijat, nezalezi.

Priklad 5.1.4. Priklad prekladu SDSKP
Predpokladajme SDSKP M = ({s,t},%,{a,b},R,s,{s }), kde ¥ = {a,b} a mnozina R
obsahuje pravidla:

1. sa — ta
2. tb — sb

Vstupnym refazcom je bbaaab. M zacina v konfiguracii (bb, s,aaab, ). Prekladanie
retazca bude nasledovné:

(bb, s, aaab,€) ~g (g,t,bbaab, a) g (b, s,aab,ab) ~g (g,t,bab,aba) ~q (g, s, ab, abab) Ny

(e,t,b,ababa) ~g (g, s,€, ababab)

Ako vidime prekladom retazca bbaaab je retazec ababab.
SDSKP M prekladd refazce z jazyka L1 = {w € ¥*| |w|, = |w|p} do jazyka
Ly = {e, ab, abab, ababab, ...}. Ly C Ly, pricom Ls je jazyk regularny.
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5.2 Regularne podrefazce a ich eliminacia

V predchédzajtcej Casti sme predstavili jazyky, ktoré je mozné prijat pomocou SDSKA
a jednu ukazku prekladu SDSKP z neregulirneho jazyka na jazyk regularny. Vsetky
tieto jazyky boli definované nejakym pomerom poctov vyskytov symbolov. V tejto Casti
si ukdZeme, ako spracovavat jazyky, v ktorych je doleZity pomer poctov vyskytov requldr-
nych podretazcov vodi ingym symbolom, pripadne podretazcom. Reguldrny podretazec je Cast
refazca, ktord je mozné akceptovat koneénym automatom.

Priklad 5.2.1. Priklad reguldrnych podretazcov

Predpokladajme retazec © = aaaa BRAV OabABB Aaag. Za regulérny podretazec modzeme
povazovat ktorykolvek podretazec, ale nds buda zaujimat podrefazce BRAVO a ABBA.
NasSou tlohou je zisit, ¢i retazec x patri do jazyka, ktorého refazce musia obsahovat rovnaky
pocet podretazcov BRAV O a ABBA.

Aby sme mohli aplikovat skdkajice kone¢né automaty musime predtym refazec prelozit
kone¢nym prevodnikom tak, aby sa kaZzdy regularny podretazec, ktorého pocet vyskytov
nas zaujima, prepisal bud na jeden alebo na viacero symbolov.

5.3 Modifikdcia podmienky prijimaného retazca

Doteraz sme vzdy povazovali prijaty refazec za taky, ktory je automatom cely spracovany
a zaroven automat skonéi v jednom z koncovych stavov. Tato podmienka prijatia refazca
vSak nedovoluje iné pomery poc¢tov vyskytov symbolov ako tie, ktoré st vyjadrené presne,
rovnostou. Napr. podmienka, Ze v retazci w musi byt rovnaky pocet symbolov a ako je
symbolov b, teda |w|, = |wl|,. V pripade, Ze by sme chceli pomer |w|, > |wly, skdkajtace
kone¢né automaty na to zatial nestacia.

Vsimnime si, Ze tieto pomery zavisia od podmienky prijatia refazca. Ak oslabime tito
podmienku tak, Ze nie je nutné, aby bol precitany cely retazec, ale na prijatie retazca bude
postacovat zaseknutie v koncovom stave, ziskame pomery vyjadrené nerovnostou. Napr.
|wl, > |wlp alebo |w|, < |wlp.

SDSKA s oslabenou podmienkou prijimania (dalej len SDSKA s OPP) je definovany
rovnako ako SDSKA (pozri SDSKA na str. 20), lisi sa len v refazci, ktory prijima a nasledne
v definicii prijimaného jazyka.

Nech M = (Q,%,R,s,F) je SDSKA s OPP. Vstupny refazec xy je prijaty, ak
(z,s,y) ~j (m, f,n) pre nejaky f € F a mn € ¥*, pricom z konfiguracie (m, f,n) uz
nie je mozny skok do inej konfiguracie.

Definicia 5.3.1. Jazyk prijimany SDSKA s OPP

Nech M = (Q,%, R, s, F') je SDSKA s OPP. Jazyk L(M), prijimany M, je mnozina refazcov
{zy| (x,s,y) ~}; (m, f,n) pre nejaky f € F, mn € ¥* a pre vsetky ¢ € alph(mn) plati
fe— q & R}.

5.4 CpG ostrovéeky

Nasou tlohou bolo aplikovat skdkajice koneéné prevodniky na lexikélne Struktury, ktoré
nie st regularne. Skiimali sme vyuzitie SKA a SKP v analyze retazcov DNA nad abecedou
4 nukleotidov {C,G, A, T'}.
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CpG ostrovcek je vSeobecne definovany ako oblast s viac ako 200 bazovymi dvojicami,
kde vyskyt nukleotidov C' a G je vyssi ako 50 % a pomer pozorované/oc¢akavané (obs/exp)
vyssi ako 60 % [2]. Pomer pozorované/ocakévané sa pocita podla vzorca:

Nepa .
NC * NG

kde Ny je pocet vyskytov dvojic CG a GC, N¢ je pocet vyskytov nukleotidu C', Ng je
pocet vyskytov nukleotidu G a N je podet vsetkych nukleotidov v danom tseku retazca.

Dvojice CG a GC mbzeme eliminovat koneénym prevodnikom, ale aj tak nie je mozné
overif pomer pozorované/oc¢akavané pomocou SDSKA, kedze sa v nom nachédza nésobenie
poc¢tov vyskytov jednotlivych symbolov. Na overenie pomerov, v ktorych sa vyskytuje na-
sobenie, by sme potrebovali po&itadlé, pripadne zdsobniky symbolov. Nasim cielom je vSak
demonstracia prijimacej sily SDSKA, ktory je riadeny iba konecnou stavovou kontrolou.

Uvazujme jazyk Lo, ktorého refazce spliiaju podmienku, ze vyskyt dvojic CG a GC
v danom segmente retazca je vyssi ako 50 %. Tieto refazce nespliiaji podmienky pre CpG
ostrovéeky, ale mozeme na nich demonstrovat vyuzitie SDSKA s OPP. Tuto podmienku
uZ je mozné overit pomocou konecného prevodnika, ktory eliminuje dvojice CG a GC
a nasledne pomer pomocou SDSKA s OPP.

Priklad 5.4.1. Refazce jazyka Lo
Priklady refazcov spliiajice podmienku:

e CGC
e AGCCGACGCG
o GCACGT
Priklady refazcov nespliiajice podmienku:
e CCGA
o AGTTC
o CCCGAAT
Retazce, v ktorych je viskyt dvojic CG a GC presne 50 % uz do jazyka Lcg nezaradujeme.

Dvojice CG a GC budeme musief najprv eliminovat koneénym prevodnikom prekladom
na dvojicu symbolov X X a vSetky ostatné symboly budeme prekladat na syboly Y. Preklad
budeme realizovat koneénym prevodnikom M; = (Q1,%1,Aq, Ry, s, F1), kde:

e Q1={s.pqf}

e ¥ ={A,C,G,T,#}, # znadi koniec vstupného retazca
e A ={X)Y}

e Ry obsahuje pravidla:

1. sA— sY
2. sT — sY
3. sG — qe
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sC — pe
s# — fe
pA — sYY
pl — sYY
pC — pY
pG — s XX
10. p# — fY
11. gA — sYY
12. ¢T' — sYY
13. ¢G — qY
14. ¢C — s XX
15. g# — fY

o 1 ={f}

© P N> o e

AT/YY

Obr. 5.1: KP na eliminéciu dvojic CG a GC

Preklad definovany KP M; znac¢ime 7. UkdZzeme si preklad refazca CCGC#:

(s,CCGCH,e) F (p, CGC#,¢e) F (p,GC#,Y) - (s,C#,YXX) -
(p,#,YXX)F (f,e,YXXY)
a eSte ACT#:
(s, ACT#,e) b (s,CTH#,Y) F (p,T#,Y)F (s, #,YYY ) F (f,e,YYY)

teda (CCGC#,YXXY) € 1cg a (ACT#,YYY) € 1¢¢.
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Po elimindcii regulédrnych podrefazcov prekladom do abecedy { X, Y} musime este overit
pomer vyskytov symbolov X a Y. Tento pomer budeme overovat pomocou SDSKA s OPP
Mg = (Qg, 22, Rg, S, Fg), kde:

d QQ = {5,]9}
e ¥y ={X,Y}
e Ry obsahuje pravidla:

1. sX —p
2. pY — s

o Iy ={p}

Obr. 5.2: SDSKA s OPP na overenie pomeru symbolov X a Y

SDSKA s OPP M, prijima jazyk Lxy = {w € ¥}| |lw|x > |w|y}. Aby sme o nejakom
retazci z mohli prehlésit, Ze patri do jazyka Lo, teda vyskyt dvojic CG a GC je vyssi ako
50 %, musi platit (z,2') € 7o a 2’ € Lxy, inak 2z € Leg.

Vstupny retazec DNA je predspracovany pomocou KP a nésledne analyzovany SDSKA
s OPP. Vystupom tohto systému je informécia, ¢i dany refazec patri alebo nepatri do
jazyka Lcog. Pre popis takéhoto prekladu nebolo nutné priamo vyuZivat SDSKP, kedze
vystup SDSKA s OPP spociva v rozhodnuti, ¢ refazec je alebo nieje prvkom jazyka Lxy.

5.5 Implementacia

Zlozitost algoritmu, ktorym je SDSKA, pripadne SDSKA s OPP popisany, zavisi od relacie
nezasekuucich symbolov a. Ak pre nejakt dvojicu stav a vstupny symbol existuje viacero
symbolov, pre ktoré sa automat nezasekne, potom sa postupne porovnavaji symboly zo
vstupnej pasky (zac¢inajic prvym symbolom v refazci zlava) s nezasekujicimi symbolmi
pre dant konfiguraciu. To znamend, Ze ak je n nezasekujucich symbolov, potom kazdy
symbol z pasky je n-krat porovnavany, az kym nendjdeme na paske najlavejsi nezasekujuci
symbol.

Dalsim faktorom, ktory ovplyviiuje efektivitu algoritmu, je sposob implementacie vstup-
nej pasky. Pasku je mozné implementovat ako pole alebo zoznam. Vyhodou implementéacie
pomocou pola je menSia pamétova naro¢nost, ale pri kazdom odstraneni symbolu z pasky je
potrebné v cykle prestiivat mnoho symbolov. Naopak, pri implementacii pomocou zoznamu
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odpadé zlozité mazanie symbolu z péasky, ale zvySuje sa pamiitova naroc¢nost, kedze kazdy
prvok zoznamu obsahuje odkaz na nasledovnika.

Operéciu odstraniovania symbolu z pasky mozeme z algoritmu odstranif tym, %e zabez-
pecime, Ze symbol nebude precitany viac krat ako raz. SDSKA s OPP My, ktory implemen-
tujeme, striedavo ¢ita symbol X v stave s a Y v stave p (po precitani symbolu X precita Y,
potom znova X atd.). Pred kazdym precitanim symbolu je potrebné dany symbol vyhladat
na péaske. Vzdy hladdme najlavejsi symbol v retazci, pre ktory sa Ms v budiicom stave ne-
zasekne. V stave s vyladdvame najlavejsi nezasekujici symbol Y a v stave p symbol X. Ak
zabezpedime vyladévanie nezasekujuceho symbolu vZdy od pozicie symbolu, ktory je pra-
vym susedom naposledy precitaného nezasekujiceho symbolu, nie je potrebné odstratiovat
symboly z pasky.

Napr. symbol X bol preéitany v refazci na pozicii 10, symbol Y na pozicii 4 a sme
v stave p. Novy nezasekujuci symbol X za¢neme vyhladavat az od pozicie 11. Ak najdeme,
automat prejde do stavu s. V stave s je symbol X precitany a vyhladdva sa nezasekujici
symbol Y od pozicie 5. Takto pokrac¢ujeme az kym sa automat nezasekne. Cely retazec je
spracovany striedavo iba dvomi prechodmi (v jednom sa vyhladévaji symboly X a v druhom
symboly Y).

SDSKA s OPP My prijimajuci jazyk Lxy je popisany algoritmom 2 na strane 31.

Aplikiciu som sa kvoli prenositelnosti rozhodol implementovat pomocou kniZnice Qt
v jazyku C++. V predoslej casti sme formélne popisali spésob, akym je moZzné o nejakom
vstupnom retazci rozhodnut, ¢ do jazyka Log patri alebo nie. Cielom aplikdcie CpgAna-
lyser je demonstrovat prijimaciu silu SDSKA v kombinécii s KP.

Systém, ktorého vstupom je refazec a vystupom informadcia, ¢i dany refazec patri alebo
nepatri do jazyka Lcog, pozostava z dvoch podsystémov. Prvym je KP a druhym je SDSKA
s OPP. Tento systém je implementovany statickou triedou CpgAnalyser.

KP M; z predoslej casti je implementovany metédou CpGtoXY(const QString &str,
QString &outstr) typu bool, ktord iba pri Gspesnom preklade vracia hodnotu true.
Vstupny retazec preddvame parametrom str a po dokonéeni prekladu je vystupny reta-
zec prekladu v parametri outstr.

SDSKA s OPP M, je implementovany metédou AnalyseXY (QString &str) typu bool,
ktord vracia hodnotu true, iba ak refazec str patri do jazyka Lxy .

Vypocet systému pozostavajuceho z KP M; a SDSKA s OPP My implementuje nasle-
dovna metdda:

bool Cpghnalyser::AnalyseString(const QString &str)

{

QString outstr;
if (CpGtoXY(str, outstr) && AnalyseXY(outstr))

{
}

return false;

return true;

Metdda AnalyseString vracia true iba vtedy, ak vstupny refazec str patri do jazyka
Leg.
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Algoritmus 2: SDSKA AKCEPTUUJUCI RETAZCE JAZYKA Lxy

Input: inputString
Output: TRUE if inputString € Lxy otherwise FALSE
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finished = FALSE
currentState = s
currentSymbollndex = inputString.firstX_fromIndex(0)
if inputString.isEmpty() then
return FALSE
end if
beginX = currentSymbollndex + 1
beginY = 0
repeat
switch (currentState)
case s:
currentState = p
currentSymbollndex = inputString.firstY_fromIndex(beginY)
beginY = currentSymbollndex + 1
if Y ¢ inputString then
finished = TRUE
end if
case p:
currentState = s
currentSymbollndex = inputString.firstX_fromIndex(beginX)
beginX = currentSymbollndex + 1
if X ¢ inputString then
finished = TRUE
end if
end switch

: until not finished
. if currentState == p then

W N N
S © ®

return TRUE

: end if
: return FALSE
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Kapitola 6

Z.aver

Cielom tejto bakalarskej prace bolo skiimanie skédkajtucich koneénych automatov, zavedenie
skakajucich koneénych prevodnikov a ich aplikicia pri spracovani neregularnych lexikalnych
struktar. Na to, aby sme mohli implementovat skédkajice koneéné automaty a prevodniky,
bolo potrebné zavedenie ich deterministickych verzii.

Ako sa vSak ukazalo, klasicky determinizmus, ktory bez straty na prijimacej sile u ko-
neénych automatov funguje, pri SKA a SKP nepostacoval. Problém spocival v tom, Ze v bi-
narnej skokovej relacii SKA a SKP nie je uvedené, kam sa m4 presunit ¢itacia hlava. Kvoli
tomu by bolo po preéitani nejakého symbolu mozné skocit kamkolvek na vstupnej paske.
Preto bolo potrebné zaviest striktne deterministické verzie SKA a SKP. Striktny determi-
nizmus spocival v obmedzeni binarnej skokovej relacie tak, aby sa c¢itacia hlava presunula
vzdy nad najlavejsi symbol na vstupnej péske, pre ktory by sa automat v nasledujicom
stave nezasekol.

V piatej kapitole sme sktimali, aké jazyky je mozné prijimat pomocou SDSKA. Ukézali
sme, ze ked chceme prijimat refazce, v ktorych st délezité pomery poctov vyskytov regu-
larnych podrefazcov, mozeme pouzit konecny prevodnik na eliminéciu tychto podretazcov
a nasledne pomery overit pomocou SDSKA, pripadne SDSKP. Tto kombinaciu sme pouzili
pri overovani podmienky pre retazec DNA, ¢ je vyskyt dvojic CG a GC vyssi ako 50%.

Implementacia kombinacie KP a SDSKA s OPP ukazala, Ze je mozné niektoré bezkon-
textové a kontextové jazyky prijimat bez pouzitia poditadiel a zdsobnikov. Toto zistenie
poukazuje na skutoc¢nost, ze spdsob, akym pracujeme s informéciami v paméti moze zohra-
vat vyznamnu ulohu.

Nevyhodou SDSKA moze byt ich implementécia, kedze pred kazdym skokom je potrebné
najst na paske najlavejsi nezasekujici symbol. Preto je v budtcnosti potrebné hladat aj
iné riesenia striktného determinizmu, aby sme mohli porovnat, ktoré je efektivnejsie. Nova
oblast vyskumu, ktora sa tyka efektivity implementéacie skakajicich koneénych automatov
je aj zavadzanie viacerych skékajucich kone¢nych automatov, ktoré budii moct paralelne
spracovavat vstupni péasku.
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Seznam zkratek

TS Turingov stroj

LOA linearne ohrani¢eny automat

ZA zasobnikovy automat

KA kone¢ny automat

KP kone¢ny prevodnik

SKA skéakajaci koneény automat

SKP skakajuci koneény prevodnik

DSKA deterministicky skékajici kone¢ny automat

DSKP deterministicky skékajuci kone¢ny prevodnik
SDSKA striktne deterministicky skakajuci kone¢ny automat
SDSKP striktne deterministicky skakajuci koneény prevodnik

SDSKA s OPP striktne deterministicky skdkajici koneény automat s oslabenou podmi-
enkou prijimania
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Priloha A

Obsah CD

e App_CentOS_CVT/CpgAnalyser spustitelny bindrny sibor aplikdcie CpgAna-
lyser pre opera¢ny systém CentOS v CVT

e App_CentOS_CVT /sources adresar so zdrojovymi kédmi aplikdcie CpgAnalyser

e App_CentOS_CVT /examples adresar s prikladmi refazcov pre analyzu aplikdciou
CpgAnalyser

e bp_pdf adresar s textom bakalarskej prace vo formate PDF
e bp_latex adresar so zdrojovymi kédmi textu bakalarskej prace

e readme.TXT textovy sibor popisjaci obsah priloZzeného disku, navod k prekladu
a spusteniu aplikacie CpgAnalyser
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Priloha B

Pouzivatelska prirucka

Aplikidcia CpgAnalyser je implementovand v jazyku C++ v kniZnici Qt. Aplikicia je
testovand pre @Qt 4.7 a vyssie.

Mew

Open file

Save as

Exit

Obr. B.1: Menu
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Po spusteni aplikdcie mozeme pridat nové refazce do zoznamu neanalyzovanych retaz-
cov. Kliknutim na tlacitko Add strings sa otvori dialégové okno pre pridavanie novych
retazcov (pozri Obr. B.2). Kazdy retazec musi byt na samostatnom riadku. Prazdny riadok
sa bude analyzovat ako prazdny refazec. Refazce moZzeme nacitat aj zo siboru typu CPG
(*.cpg) dialégovym oknom, ktoré otvorime tlacitkom Add strings from file.

i CpgAnalyser =
File

Satisfying Mot analysed Unsatisfying

Insert strings that you want to analyse. Strings are separated by newline character,

CGCAA

ACG

ccece
CECGCECECCCGCAGAGATTAT
A ATATD|

Delete selected
Delete all

Obr. B.2: Prid4vanie retazcov

Nésledne mozeme spustit analyzu tlac¢itkom Run analysis. Vysledkom analyzy je roz-
triedenie refazcov do dvoch skupin —splhajtce (Satisfying) a nespliiajice (Unsatisfying)
podmienku, ze vyskyt dvojic CG a GC' v retazci je vyssi ako 50% (pozri Obr. B.3). Po klik-
nuti na nejaky retazec v zoznamoch, sa vybrany retazec zobrazi v textovom poli. Vybrany
retazec moZeme odstranit z analyzy tlacitkom Delete selected. VSetky retazce sa odstrafiuju
tla¢itkom Delete all.

Vysledky analyzy mozeme ulozit pomocou volby Save as v menu File (pozri Obr. B.1).
Stbor s vysledkami analyzy je vo formate RCPG (*.repg). Ak chceme nacitat sibor s vy-
sledkami nejakej uloZenej analyzy alebo stibor s este neanalyzovanymi refazcami, pouZijeme
volbu Open file v menu File.
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Unsatisfying

A ATATD

[CGCGCGCGLCCGL

CCCC
CGCAA

CGCGCGCGCCCGCAGAGATTAT

Obr. B.3: Vysledok analyzy
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