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Introduction

Que va-t-on étudier ? Le module d’Informatique Théorique 2 traite
de la théorie des Langages Formels. Le mot “langages” est certainement
connu du lecteur; I’épithete “formels” précise que nous étudions les mots
des langages du point de vue de leur “forme” et non de ce qu’ils pourraient
évoquer a un locuteur de ce langage. Cette notion de forme s’oppose a celle
du “ sens” des mots et des phrases, qui est certes essentielle, et fait 'objet
de la “ sémantique” des langages. On se concentre ici sur la forme, non par
mépris du sens (ce qui serait absurde), mais par ce que nous appliquons une
stratégie “ diviser pour régner” dans le domaine de I’ étude des langages :
cette démarche s’avere souvent efficace tant pour le chercheur que pour le
pédagogue et 1’ étudiant. En fait, on s’ apercevra en cours de route qu’une
bonne compréhension de la forme fournit des outils pertinents pour essayer
de déduire le sens (des mots, des phrases, du discours) de 'analyse de leur
forme.

Pourquoi ? Historiquement, deux grandes préoccupations ont conduit a
s’intéresser aux langages formels.

P1 Les mathématiciens de la seconde moitié du 19ieme siecle ont cherché
(et réussi) a donner aux mathématiques une forme plus rigoureuse, donc
soulevant moins de controverses ; la clé de cette rigueur est la définition d’un
langage artificiel, beaucoup plus pauvre que la langue naturelle (au moyen
de laquelle on écrivait les mathématiques a cette époque) mais, en revanche,
définie de facon beaucoup plus précise. Nous appellerons ce langage la
langue mathématique formelle”. En particulier, on peut aisément vérifier si
un énoncé prétendiment écrit dans cette langue est effectivement un énoncé
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correctement formé de cette langue. On peut également vérifier, en principe
du moins, si une suite d’énoncés (correctement formés) est réellement une
démonstration dans une axiomatique donnée, ou non.

P2 Depuis le 18ieme siecle au moins, les linguistes s’efforcent de décrire
les langues naturelles. Au début du 20ieme sieécle, ils se sont préoccupés
d’inventer des modéles mathématiques de leur objet d’étude : les langues.
Ainsi les AB-grammaires, apparues dans les années 1930 décrivent certaines
phrases simples des langues naturelles. Les grammaires algébriques (qui sont
apparues dans les années 1950 et que nous étudierons ici) , les grammaires
catégorielles (qui datent de la méme époque) sont des évolutions des AB-
grammaires. Depuis lors, de nombreux autres modeles ont vu le jour et
continuent a étre inventés ou perfectionnés par les spécialistes de linguistique
computationnelle.

Une fois la théorie lancée par ces deux motivations, des liens fructueux (et
prometteurs, car rien n’est terminé) sont apparus avec les domaines sui-
vants :

— la conception des Langages de Programmation : i.e. la construction de
langues artificielles qui permettent d’exprimer des calculs ; de tels langages
doivent étre suffisamment riches pour satisfaire les désirs des utilisateurs
(qui souhaitent réaliser des calculs compliqués) et doivent aussi pouvoir
étre compris des ordinateurs, dont le langage natif, le “ langage machine”,
est tres primitif. La traduction des programmes évolués vers les langages
machine est I'objet de la compilation;

— la Théorie des modeles : i.e. I’étude des structures ensemblistes qui rendent
vraie (ou fausse) une formule logique ou un ensemble de formules logiques ;
ce sujet est abordé a la section 4.

— La Théorie de la complexité des algorithmes : un algorithme peut étre
défini comme une machine ou bien un programme d’une machine; on
définit alors une notion de complexité liée au type de machines utilisé. La
notion informellement utilisée dans les enseignements d’ASD est souvent
celle associée aux machines dites “ R.A.M.” (Random Access Memory
machines).

— La Théorie des Jeux : initialement il s’agissait de modéliser le comporte-
ment des acteurs d’une économie de marché; il s’ avere que les concepts-
clés de cette théorie (notion de stratégie gagnante, de jeu déterminé) sont
tres pertinents pour traiter de problemes d’automates.
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— I’Algebre : il s’agit ici de ’étude des structures telles que les groupes,
les semi-groupes, les monoides, etc ... La notion de langage rationnel est
treés liée a celle de monoide fini par exemple; des liens subtils entre les
expressions rationnelles et les monoides conduisent & des algorithmes que
I’on aurait du mal a concevoir directement sur les automates finis.

— La Combinatoire : c’est 'art (et la science) du dénombrements d’objets
discrets définis par leurs propriétés ou bien par des récurrences. Il s’avere
que les récurrences d’'un coté, et les grammaires, de 'autre, sont souvent
tres liées.

— La Biologie moléculaire : une molécule d’ADN (ou d’ARN) est souvent
modélisée comme un mot sur un alphabet de quatre lettres (A,C,D,G).
Il s’ agit de mots tres longs et la conception d’algorithmes efficaces de
traitement de telles molécules obtenues expérimentalement passe parfois
par la modélisation par des grammaires, des automates, des systemes de
réécriture ou d’autres systemes formels plus complexes.

Quelles autres UE sont concernées ?

En “amont” :

L’Unité d’ Enseignement intitulée “Informatique Théorique 1”7 fournit les
bases indispensables concernant les automates finis, les expressions ration-
nelles et plus généralement les mathématiques discretes.

L’Algorithmique, qu’elle soit générale et associée aux “ Structures de Données”,
ou bien focalisée sur les Graphes, est tres utile pour concevoir des algorithmes
portant sur les langages formels.

En “aval” :

Les concepts, propriétés et algorithmes que nous introduisons ici sont

- essentiels pour les UE d” Analyse Syntaxique (L3) et de Compilation (M1)
- utiles pour I'UE de Modeles de Calcul (M1)

- utiles pour I'UE de Logique (M1)

- essentiels pour 'UE de Linguistique Computationnelle (M2)
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Chapitre 1

Langages rationnels de mots

1.1 Mots, monoides

Définition 1.1.1 Un monoide est un triplet M = (M,-,e), ot M est un
ensemble M, - est une opération associative sur M et e est I’ élément neutre
de M pour cette loi.

Soit X un ensemble. Un mot sur 'alphabet X est, par définition, une ap-
plication partant d’un intervalle [1,n] de N et arrivant dans I’ensemble X :
u:[l,n] — X.

Le mot particulier correspondant & 'application vide est dénommé le “mot
vide” et noté e.

On dénote par X*, I’ensemble des mots écrits sur I'alphabet X.

Soient u : [1,n] — X,v : [1,m] — X deux mots. Le produit de concaténation
de u par v est le mot w obtenu en juxtaposant u et v. Formellement, w = u-v
est défini par :

dom(w) = [1,n+m|, Vi€ [1,n],w[i] = uli]; Vj € [l,m],w[i+ j] =v[j].

Remarquons que, pour tout u € X*
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Définition 1.1.2 Pour tout alphabet X, (X*, - €) est un monoide. On l’ap-
pelle le “monoide libre engendré par X 7.

Définition 1.1.3 Soit M = (M, -, e). Un sous-monoide de M est un triplet
M = (M, ©,¢) tel que :

- M CM

- =e

~Vm,m e M, meom =m-m'.

Si I est un ensemble d’indices et si Vi € I,M; = (M;,-,e) est un sous-
monoide de M, alors ((,c; M;, -, e) est un sous-monoide de M.

Définition 1.1.4 Soit Y wune partie d’un monoide M. On appelle sous-
monoide engendré par Y, le plus petit sous-monoide de M contenant Y .
On le note Y*.

D’apres ce qui précede, Y* est l'intersection de tous les sous-monoides de
M qui contiennent Y.

Exemple 1.1.5 Soit N' = (N,+,0). Soit A l’ensemble des nombres pairs
et B I’ ensemble des nombres impairs. (A, +,0) est le sous-monoide de N
engendré par {2} tandis que (B,+,0) n’ est pas un sous-monoide de N .

Définition 1.1.6 Soient M = (M,-,e) ,M = (M',x,e') des monoides.
On appelle homomorphisme ( de monoide) allant de M dans M', toute
application h de M dans M’ verifiant :

— h(e) =¢

- Vm,m’ € M,;h(m-m’) = h(m) x h(m’)

Exemple 1.1.7 L’application qui a un mot u associe sa longueur |u| est un
homomorphisme de (X*,-,¢) dans (N,+,0).

L’application n +— 2" est un homomorphisme de (N, +,0) dans (N, x,1).

Théoréme 1.1.8 Soit X un alphabet. Soit (M,-,e) un monoide et soit h
une application de X dans M. Il existe un et un seul homomorphisme h :
X* — M tel que Vx € X, h(x) = h(zx).
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Le monoide X* est appelé le monoide libre engendré par X. La propriété
énoncée dans le théoreme 1.1.8 est la propriété universelle du monoide libre
sur X. On peut démontrer qu’elle caractérise (& isomorphisme pres) le couple
(X, X™).

Preuve : Existence : Posons h(e) = e et h(x1...xn) = h(x1) - ... - h(zy). 11
est facile de voir que h est bien un homomorphisme.

Unicité :Soient ¢ et ¢ deux homomorphismes de X* dans M tels que Va €
X, g(z) = ¢'(z). Alors g(e) = g'(€) = e et pour tout mot u = ...z,

/

g(u) = g(z1) - g(20) = g (21) - oo - g (z0) = g (w). (1.1)

C’est a cause de ce théoreme que le monoide X* est appelé le monoide libre
engendré par X. O

On appelle langage sur I'alphabet X, toute partie de X* .

1.2 Automates finis

Définition 1.2.1 Un automate est un S-uplet, A =< X,Q,D,A,§ > oi
- X est un ensemble fini,l’alphabet d’ entrée

— Q est un ensemble, I’ ensemble des états

- D C Q estl’ ensemble des etats de départ

- A C Q estl’ ensemble des etats d’arrivée

-0 CQ x X xQ estl ensemble des transitions

Définition 1.2.2 Un automate fini est un automate A =< X,Q, D, A, >
dont l’ensemble d’ états, Q, est fini.

Exemple 1.2.3 Posons
X ={a,b},Q1 ={1,2}, D, = {1}, A1 ={2},01 ={(1,a,1),(1,0,2),(2,b,2)}.

A1 =< X,Q1, D1, A1,01 > est un automate fini.
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T

Fi1G. 1.1 — representation graphique.

Exemple 1.2.4 Soit
QQ = {1727374—75}7D2 = {174}7A2 = {37 5}7

52 = {(17 a7 1)7 (17 b7 1)7 (17 a7 2)7 (27 a7 3)7 (47 0/7 5)7 (57 b? 4)}’
Ao =< X, Q9, Dy, Az, 09 > est un automate fini.

S

— G o A

F1G. 1.2 — representation graphique.

Soit A =< X,Q, D, A,5 > un automate fini.
Un mot w de §* est un chemin dans A ssi il s’écrit

w = (quathl)(QquQuq2)"'(qi7x’i7Qi)"'(qn7$n7Qn) (12)
et il vérifie la condition :

w=¢couVie€ [1,n—1],q;=qz'+1

— n est la longueur du chemin
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— ce chemin mene de ’état ¢ a ’état g,

— on convient que € meéne de g & ¢ (pour tout ¢ € Q)

Définition 1.2.5 On appelle trace [’homomorphisme t : §* — X* tq
V(g,z,q) €6,U((q,2,q)) ==

Définition 1.2.6 Un mot u € X* est accepté (ou reconnu) par A, ssi il

existe un chemin w dans A menant d’'un état q; € D a un état q, € A et tel
que t(w) = u.

Définition 1.2.7 On appelle langage accepté (ou reconnu) par A, noté L4,
l’ensemble des mots acceptés (ou reconnnus) par A.

Exemple 1.2.8 (suite des exemples 1.2.5,1.2.4).

L, ={ad"0"|n >0,m >1}; L4, = {uaalu € {a,b}*} U{a(ba)"|n > 0}

Notation :
A<pq>=<X,Q,{p}, {q},6 >

La= U(p,q)ED X AL.A<p,q>

Définition 1.2.9 Un langage L C X* est dit reconnaissable ssi, il existe
un automate fini A sur X, tq L = L. On note Rec(X™) l’ensemble des
langages reconnaissables sur X*.

Exemple 1.2.10 A; est un automate deterministe (localement il n’a qu’un
choiz par lettre). Ce n’est pas le cas de As.
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oot

F1G. 1.3 — 2 choix possibles dans I’état 1 pour lire a

Définition 1.2.11 Un automate A =< X,Q, D, A,§ > est déterministe ssi

- (1) Card(D) =1
- (2)Vq € Q,Vx € X,Card({q € Q,(q,x,q) €6}) <1

A est dit déterministe complet ssi
- (1) Card(D) =1
- (2)VqeQ,Vx € X,Card({q' € Ql(¢,2,¢') € 6}) =1

Remarque 1.2.12 La simulation d’un automate fini déterministe complet
par un programme est trés simple.

Notation :
Lorsque A est déterministe, on utilise la notation fonctionnelle

0:QxX —Q

La fonction § s’étend en une unique fonction 6 : Q x X — Q vérifiant :

~VYgeQ,0(q,¢) =¢ ) )
—- Vg€ Q,Vu € X*,Vz € X,6(q,u,x) = 0((q,u), )
Si A est déterministe complet, alors § est une application.

Proposition 1.2.13 Un langage est reconnaissable ssi il est reconnu par un
automate fini déterministe complet.

Preuve : Soit L = Lgou A=< X,Q,D, A, >. Construisons un automate
fini déterministe complet B tel que L4 = Lg. Posons

B =< X7P(Q)>{D}¢R7A >
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ot R={PecP(Q),PnA# 0D}
A:PQ) x X — P(Q)

(P,z) —{q€Q,3p € P,(p,z,q) €6}
On démonte par récurrence sur |u| que : Yu € X* VP € P(Q),

A(Pyu) ={q € Q,3Ip € P,Fw € §,t(w) = u et w meéne de p a ¢}

uely <& Jwed,Iqq € D,3q, € A, t(w) = u et w est un chemin qui mene de ¢4 a q,
& gu € A, A(D,u) 3 qq

< AD,u)NA#0
& AD,u) eR.

B est déterministe complet car /A est une application. O

Remarque 1.2.14 Si A a n états, alors B a 2™ états

1.3 Lemme d’itération

Question : Les langages suivants sont-ils rationnels ?

Ly = {a"b"|n > 1},
Ly = {fe€{a,b,c}||fla=1fln}
Ly = {f€{a,b}"|[fla = |flp et pour tout g < f,|gla > |9}

Supposons que A =< X,Q, D, A, > reconnait L.

Soit N = Card(Q), soit w un calcul de A sur le mot a™ b

w = (qo,z1,q1)---(¢i—1, %i, ¢i)...(@2N—1, T2N, G2N)

3i,j €N,0<i<j<N,q=q
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a v

q2N

Fi1Gc. 1.4 — g; est répété

aVoN = quB ot qp —S A @iy G —A G5, G —’6>A g2y On en déduit que :

Vk € N,au¥ € L4, en vertu du calcul :

a uk B 8
q1 —AY4,9% — A4 —d(5,4d; — A 2N -

Mais au?B ¢ L, car |au?B|, > |af]. Lexistence de A conduit donc & une
contradiction.

Lemme 1.3.1 (de [’étoile) Soit L un langage rationnel.Alors il existe une
constante N > 0, t.q. pour tout mot v € L,si |v| > N alors il existe des mots
a,u, 3 € X" tq.

- (1) v=oaup

- (2)0< |ul <N

- () auBCL

Preuve : Supposons que A =< X,Q,D,A,d > reconnait L. Soit N =
Card(Q). Soit v € L, |u] > N. Soit w un calcul réussi de A sur le mot v :

- w=(q0,1,q1)--(qi~1,Ti; ¢i)---(qn—1,Tn, @n) OU 1 = |u]

— w est un chemin

~q€D,geA

- t(w) =v.

Comme n+1>N+1=Card(Q)+1, 3i,5 € N0 <i < j <n tels que
¢ = qj. Soit (k,?) € [0,n)%, k < £, tels que qx = g et V(i,j) € [0,n]?
Sii<jetq =gqgjalorsl{ —k<j—i Onafl—Fk<N.Posons :

a = t((Q(h X1, (11)-~~(Qk—1a L,y Qk))

U = t((Qk’ Lh+1, qurl)"'(q@flv Ty, qf))
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B = t((Qea33@+1,Qe+1)-~(Qn—1,iCn,Qn))

On vérifie alors que auf = t(w) = v, i.e. le point (1) est vrai.
>Fk=|ul>0,{—k<N = |ul <N, ce qui prouve le point (2).
Pour tout entier m > 0 :

a u™ o 8
qgo —A Gk 9k —— A Gk = 40,90 — A Q4n-

Donc au*p C L, ie. (3). O

1.4 Propriétés de cléture

Proposition 1.4.1 §i L C X* est reconnaissable alors X* — L est recon-
naissable.

Preuve : Soit L = L 4, ou
A=<X,Q,d, A, >
(6 application).

Posons
B:< XvadaQ_Aaé >

Montrons que X* — L4 = Lg Soit u € X*. On a la suite d’ équivalences :
ueX*—Lae Ald,u) g A Ald,u) €@ — A. O

Proposition 1.4.2 §i L C X* est fini, alors L est reconnaissable.

Preuve : Soit L C X*,Card(L) < +o0 Soit A=< X,Q,d, A,§ > ou
Q=Pref(L)={ve X", Fve X" ju-veL}

0:QxX —Q

(u, ) — ux
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si uz € Pref(L), sinon (u,z) n’a pas d’image par 9.

d=c¢
A=1TL
On a bien : )
Vue X*,0(e,u) e L& ue L.
Od

Exemple 1.4.3 Lorsque L = {a,aa,aab, ab, ba,bba}, A est ['automate représenté
sur la figure 1.5.

%o

i%i >@€
A

—+0O

Fic. 1.5 -

Proposition 1.4.4 Rec(X™) est fermé par union.

Preuve : Soient Ly = L a,, Lo = L4,
Al =< XuQaDlaAlu(sl >7A2 =< X7Q7D27A2752 >

On suppose que Q1 N Q2 = 0. Posons :
A=< X,Q1UQ2,D1UDy, A U Ay, 61 Udy > .

On vérifie que Lg = L, UL4,. O



1.4. PROPRIETES DE CLOTURE 19

Proposition 1.4.5 Rec(X™) est fermé par produit.

Idée naive : supposons que Ly = L 4,,Ls = L4,. On construit 'union des
deux automates Ai,.As, dans laquelle on fusionne I’état final de A; avec
I’état initial de As.

Fic. 1.6 — L’ idée ...
b d
weGr Y meGl T
a

C

b d #
RN i S O

Fic. 1.7 — ... et son contre-exemple !
Dans I'exemple de la figure 1.7, on obtient un automate A tel que :
acdbac € Ly — L, - La,
Il faut donc améliorer cette idée de départ.
Preuve de la proposition 1.4.5 : Considérons des automates finis A;, Ao

tels que Ly = L, , Lo = L 4,.

-/41 =< X7 Q17D1>A1761 >
-/42 =< X7 QQaDQaA2752 >
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Ncavc I care

c 7

F1G. 1.9 — Produit (de concaténation)

A=< X’QIUQ27D1>A>5>
d=0UbU{(¢2,q¢) €A1 x X x Q2|3dz € Dy, (da,2,¢') € 62}
A=A38iDyNAs=0; A= A1UA, SiDQﬁAQ#@.

On vérifie que Lg =Ly, - Lg,. O

Définition 1.4.6 Soit L C X*. On note L™ =J,5o L".

Remarquons que L* est bien le sous-monoide de X* engendré par L (voir la
définition 1.1.4).

Proposition 1.4.7 Rec(X™) est fermé par l'opération *.
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F1a. 1.10 — Opération étoile

Preuve : Soit L = L 4, :
-/41 =< X7 Q17D1>A1761 >

A=< Xlea{d1}7A75>
§=01U{(q,2,q) € A1 x X x Q1|3d; € Dy, (d1,x,q) € &1}
A=A UDs.

On vérifie que L4 = (L4,)*. O

Remarque 1.4.8 Si X CY alors Rec(X*) C Rec(Y™).

1.5 Automate minimal

Notation : Soient u € X*, L C X*
u 'L ={ve X*|luv e L}

Lu™ ={v e X*vu € L}

On appelle “résiduel”du langage L, tout langage de la forme v~ L.

QL) = {u'Lju € X*}

21
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Théoréme 1.5.1 (Myhill-Nerode) : L € Rec(X™*) < Q(L) est fini.

Preuve : 1)Supposons que L € Rec(X*). Soit A =< X,Q,{d},A,6 >
un automate déterministe complet reconnaissant L. Considérons les trois
applications :

O U uflL; T:Uu— S(d,u); @:q— Lacga>

g
_ 9

Q% QL)

Fi1a. 1.11 — Diagramme 1

Le diagramme précédent est commutatif. Comme ¢ est surjective, ¢ l'est
aussi. Donc Q(L) = im(p) et Card(Q(L)) < Card(Q).

2)Supposons que Q(L) est fini.

Considérons 'automate fini déterministe, complet : M =< X,Q(L),{L}, R,0 >
défini par
R={PcQ(L)le€ P} et §(P,x) =2 'P.

Pour tout u € X*,é(L,u) =u"'L.Donc Ly(= L. O

Définition 1.5.2 Soient A =< X,Q,{d}, A,0 > A" =< X,Q',{d'}, A", >deux
automates déterministes,complets. Un homomorphisme de A dans A’ est

une application h : Q — Q' vérifiant les propriétés :

~ (H1) h(d) =d’

- (H2) ¥Yq € Q,Vz € X,h(6(q,z) = ¢ (h(q),x)

~ (H3) g€ A< h(q) € A

Propriété 1.5.3 Si h: A — A’ est un homorphisme, alors Ly = L 4.
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Preuve : On prouve, a partir de (H2), par récurrence sur |u|, que

Vg € Q,Vu € X*,h(g(q,u)) = 5’(h(q),u) (1.3)

Théoréme 1.5.4 Soit L € Rec(X™). 1l existe un a.f déterministe complet

M vérifiant :

~ (MIN1) Ly = L

— (MIN2) pour tout a.f.déterministe complet A, si La = L, alors il existe
un homomorphisme surjectif h : A — M.

Cet automate M est unique, a isomorphisme prés. On Uappelle 'automate

minimal de L.

Preuve : Existence

Soit M l'automate défini dans la preuve du Théoreme 1.5.1.
(MIN1)est vraie.

(MIN2) : montrons que ¢ est un homomorphisme d’automates :
¢(d) = L, donc (H1) est vraie.

Soient ¢ € @,z € X. Alors

?(5(¢,2)) = Lacsgu)a> =2 Lacgas = 0(Lacgas, )

donc (H2) est vraie.

geEAs € Lycqgas o ecplq) & @(q) € R, donc (H3) est vraie.
Unicité

Soit M = My et soit My un automate déterministe, complet, vérifiant
(MIN1),(MIN2).

On considere les applications 7; : u +— &(di, u) et les homorphismes surjectifs
h; : Ms_; — M;, fournis par la propriété (MIN2). Le fait que h; est un
homorphisme entraine que :

hQOTl =T9 et hl o Ty = Tq,
(d’apres I’ équation (1.3)). On en déduit que, pour tout u € X* :
hlthOTl(u):hlng(u):Tl(u) (14)

Mais 71 est surjective (voir la définition de M = M;). De (1.4) on tire donc
que hi o hy = Idg,.
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Comme hy et 71 sont surjectives, 7o (qui est leur composée) l'est aussi.
On peut donc utiliser le méme raisonnement que ci-dessus pour montrer que

haohi =1dg,. Les applications h; sont donc des isomorphismes réciproques.
Donc My =~ My. O

X*

T1 T2

Fig. 1.12 —

Congruence d’automate :

Une relation d’équivalence ~ sur Q est une congruence de A ssi,

- (C2)Yg,q € Q,Vz € X,q~ ¢ = 6(q,x) ~ (¢, )

— (C3) ~ sature A.

Automate quotient :

Soit ~ une congruence sur 'automate d.c. A =< X,Q,{d}, 4,6 >. L’auto-
mate quotient de A par la congruence ~ est défini par

-A/ ~=< X7Q/ Nv{[d]~}7A/ N75>

ou
A/ ~={[a]~|a € A} et 6([g)~,x) = [0(q,2)]~.
La projection I : Q — @/ ~ est définie par :

Vq € Q,1(q) = [g]~.

Proposition 1.5.5 1-II: A — A/ ~ est un homomorphisme d’automates.
2-La= Ly~

Lemme 1.5.6 (Factorisation des homomorphismes)

Soient A =< X,Q,{d},A,6 > et B =< X,Q",{d'},A",§ > deux auto-
mates déterministes complets. Soit h : A — B un homorphisme d’auto-
mates surjectif. Définissons une relation d’ équivalence Kerh sur @ par :
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q(Kerh)r & h(q) = h(r). )
Définissons une application h : Q/Kerh — Q" par : h([glkern) = h(q). Alors
h = holl et h est un isomorphisme d’automates.

A/Kerh

Fi1G. 1.13 — Factorisation de h

Définition 1.5.7 Soit A =< X,Q,{d}, A,§ > un a.d.c. La congruence de
Nerode de A, notée =, est définie par :

q=1 Lacga> = Lacras.

Proposition 1.5.8 L’automate A/ = est isomorphe a l'automate M.

Preuve : Dans le diagramme 1, Kergp ==. Par le lemme de factorisation,
A/ = est isomorphe & M. O

M

Fia. 1.14 — factorisation de @
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Construction de 'automate minimal : Soit A =< X,Q,{d}, A,0 > un au-
tomate fini d.c. On définit une suite d’approximations de la congruence de
Nerode, (=;)i>0 par : ¢ =; r ssi

Vu e X*, |Ju| <i=[0(qg,u) € As d(r,u) € Al
Lemme 1.5.9 Vi€ N,=;,1C=;.
Lemme 1.5.10 == ()5, =;.
Lemme 1.5.11 Si ===, alors ===.

Preuve :
g=ip1re Ve e X U{e},d(q,z) = 0(r, z)).

Donc
=r==k4+1=> VA > 1, =Ek==Fk4)\ -

Ce qui entraine que (),», =i==j et donc ===;. O

Lemme 1.5.12 [ existe un entier k < Card(Q) — 1, tel que ===,

Preuve : D’apres le lemme 1.5.9 on a les inégalités :
1<...<Card(Q/=;) < Card(Q/=i+1) < ... < Card(Q).

Mais la suite d’inégalités obtenues ne peuvent étre strictes plus de Card(Q)—
1 fois. O

Algorithme :

~:==0; FINI := faux;
tant que (not FINI) faire
debut

soit ~ définie par:

g ~ r ssi Vo € X Uf{e}, 5(q,z) ~ o(r,x)]
si ~ = ~ alors FINI := vrai;
fin
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Théoréme 1.5.13 L’algorithme précédent calcule pour tout a.f.d.c A , son
équivalence de Nerode =.

— l’algorithme précédent est polynomial
— Il existe un algorithme en O(nlog(n)), “I’algorithme de Hopcroft”, voir
[BBCY4, th.6.16 p.333]

Exemple 1.5.14 Considérons l'automate fini d.c. A =< X,Q,{d}, A, >
ot X ={a,b},Q ={1,2,3,4,5,6},d = 1,A = {3,4,6} et d est donné par la
table :

:

W Oy UL W W NS

S U W N~
TN~ NN RS

On obtient les approximations successives de la congruence de Nerode :

=) = {{1,2,5},{3,4,6}}
=1 = {{1}7{275}7{376}7{4}}
=2 = {{1}7{275}7{376}7{4}}

Comme =1==2 on conclut que == {{1},{2,5},{3,6},{4}}. L’automate mi-
nimal équivalent a A est donc l'automate A/ ==< X, Q/ =, {[1]=},{[3]=, [4]=},6 >
ou d est donné par la table :

(ict 25 dénote la classe {2,5} et 36 dénote la classe {3,6}). Voir la figure
1.15.
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(- @/\g+
%L@C@

2.

F1c. 1.15 — Minimisation

Définition 1.5.15 Soit M = (M, -, e) un monoide. On appelle congruence
a droite (resp. a gauche) sur M, toute relation d’ équivalence R sur M telle
que, Yu,v, 0 € M,

uRv=u-0 Rv-(
(resp. uRv = 3-u R 3-v).

R est une congruence si et seulement si, R est a la fois une congruence a
droite et a gauche.

On appelle index d’une congruence a droite (resp. a gauche) R, le cardinal
de M/R.

Définition 1.5.16 On appelle congruence syntazique & droite de L la rela-
tion =1, définie par :

u~pve Voe X up e L<vfe L

Théoreme 1.5.17 Soit L € X™.
(1) L est rationnel ssi ~, est d’index fini.
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(2) M~< X, X"/ ~p,{le]~, },R,0 > ou

R={[ulzlue L} 3(fu~; . 2) = [ua)~,

Preuve : Reprenons lapplication ¢ : X* — Q(L) définie dans la preuve du
théoreme 1.5.1. Considérons "automate déterministe complet (infini) X =<
X, X* {e},L,0x > ou

Vue X" Vo e X,0x(u,z) =u-x.

@ est un homorphisme surjectif de I'automate X dans M. Par le lemme
de factorisation, X /Kery est isomorphe a M. Mais Kery n’est autre que I’
équivalence syntaxique a droite ~. Donc X/ ~ est isomorphe & M, ce qui
prouve le point (2).

D’apres le point (2), Card(X*/ ~) = Card(Q(L)). Donc L est rationnel ssi
Card(Q(L)) < oo (par le théoreme 1.5.1) ssi Card(X™*/ ~) < oo (par I
égalité ci-dessus). Le point (1) est prouvé. O

Définition 1.5.18 On appelle congruence syntaxique de L la relation =p,
définie par :

u=pve Vae X\ Ve X  aup € L < avp € L

Proposition 1.5.19 Soit L C X*. Les conditions suivantes sont équivalentes.
(1) il existe un monoide fini N, un homomorphisme ¢ : X* — N et P C N,
tels que L = ¢~ 1(P)

(2) il existe un monoide fini N, un homomorphisme ¢ : X* — N tels que
L= p(L))

(3) il eziste une congruence d’index fini = sur X* qui sature L,

(4) =1, est d’index fini.

Dans ce cas on dit que L est m-reconnaissable.

Preuve : (1) = (2) : selon I'égalité (1),

e o(L) = ¢ e (P))) = ¢ 1 (P) = L.



30 CHAPITRE 1. LANGAGES RATIONNELS DE MOTS

(2) = (3) : considérons la congruence == Kerp. Un “lemme de factorisa-
tion” analogue au lemme 1.5.6, mais ou la structure d’automate est rem-
placée par la structure de monoide, reste valide. En appliquant ce lemme
1.5.6, “version monoides”, & ¢ : X* — imp C N, on obtient que X*/Kerp
est isomorphe & imy. Donc Card(X™*/Kery) < Card(V) < oc.

(3) = (4) : comme = sature L, on a l'inclusion =C=y. L’application h :
X*/ =— X*/ = définie par h(Ju]=z) = [u]=, est bien définie (c’est en fait
un homomorphisme) et elle est surjective.

Donc Card(X*/ =p) < Card(X*/ =) < oo.

et P = ¢(L). On a bien

=L

(4) = (1) : posons N = X*/ =, ¢ : u — [u]
L=¢ Y(P). O

Théoréme 1.5.20 Soit L C X*. L est reconnaissable < L est m-reconnaissable.

Preuve : (1)Supposons que L est m-reconnaissable. Soit ¢ : X* — N,
P C N tels que L = o }(P).
Définissons A =< X, N, {1y}, P,0 > ou

o(n,z) =n-p(x).

Cet automate fini (d’ailleurs déterministe et complet) reconnait L.
(2)Supposons que L est reconnaissable. Soit A =< X, Q, {d}, A,§ > un auto-
mate fini déterministe complet, le reconnaissant. Définissons N = (Q9, ®, I)
ou ® dénote la composition des applications, notée “a I'envers” :

VgeQ, (f®g)(q) =g(f(a)-

Soit ¢ : X* — Q9 définie par u — (q — d(g,u)) et soit
P={feQ°f(d) e A}.
On vérifie que L = ¢~ 1(P). O
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1.6 Expressions rationnelles

Définition 1.6.1 Rat(X™) est la plus petite partie de P(X™) contenant les
langages finis et stable par les opération U, -, *.

Notion d’expression rationnelle :
X=YUXU{e}
ol
Y = {(7 )) ) +¢*}
On suppose X N (Y U{e}) =0

L’ensemble ER (X) des expressions rationnelles sur X est le plus petit
langage sur X'* verifiant :

~ (0) e€ ER (X)

- (1) Vz € X,z € ER (X)

— (2) sieg,e9 € ER (X) alors (e1 - e2) € ER (X)
— (3) sier, ez, € ER (X) alors (e; +e3) € ER (X)
— (4) siee ER (X) alors ex € ER (X).

Le fait qu’il existe un plus petit langage sur X'* vérifiant ces conditions n’est
pas tout a fait évident ; nous en donnons une justification, sous une forme
plus générale, dans [Sén02, définition 4.2.1].
Le langage dénoté par une expression rationnelle est défini récursivement
par :

IT: ER (X) — P(X7™)

e— {e}
e X — {x}
(e1 - €2) — l(e1) - II(e2)
(e1 + e2) — I(eg) UTI(eg)
ex — TI(ex) = (TT(e))"

La aussi, 'existence et I'unicité d’une application II satisfaisant ces condi-
tions n’est pas tout a fait évidente; elle repose sur le fait qu’un mot de
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ER (X) a une décomposition unique sous I'une des formes (0),(1),(2),(3)
ou (4). Nous en donnons une justification, sous une forme plus générale,
dans [Sén02] apres la définition 4.2.5.

Remarque 1.6.2 Un langage rationnel est décrit par un infinité d’expres-
stons rationnelles. Par exemple :

(a+b)* = (a"b)*a*

Proposition 1.6.3 : Soit X un alphabet fini. Alors Rat(X™*) est exactement
I’ ensemble des langages sur X qui sont de la forme I1(e) pour une expression
rationnelle e € ER (X).

Théoréme 1.6.4 (Kleene) : Soit X un alphabet fini,alors Rat(X*) = Rec(X™)

Preuve : 1- Rec(X™) contient les parties finies et est fermée par U, -, *. Donc
Rat(X*) C Rec(X™).
2-Soit A =< X,Q, D, A,0 > un automate fini tel que L = L 4.

A=<X,Q,D,Ad>

Q= [1,n]
Pour tout calcul w de automate A, on note I(w) I'intérieur de ce calcul :

siw = (q1,1,4}) (92, 22, @) (i, Ti, @;)-.-(qns T, q,) alors T(w) = {gqa, - .., qn}-
Pour tous i, j, k € [1,n], on pose alors :

(k) * * : N
L7 = {u€ X"[Fw e ", chemindeia j,I(w) C[1,k]}

Les formules suivantes sont vraies :
Lz(?j) = {z € X, (i,z,j) €}(sii#j)
LZ(’(;) = {JjEX,(’L',Qj‘“j) Eé}U{E}(SlZ:])

k k—1 k—1 k—1)\x 5 (k—1
Lz(,j) = Lz(',j )ULZ(',k )(Ll(c,k )) Ll(c,j )'
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On prouve ainsi par récurrence sur Kk :
vi,j € [1,n], L) € Rat(X*).

D’ou

(i,j)eDxA (i,j)eDxA

33
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Chapitre 2

Langages algébriques de
mots

2.1 Arbres planaires ordonnés

Soit Y un alphabet et E un ensemble inclus dans Y*. On appelle arbre

planaire ordonné étiqueté sur E toute application T : N*—F telle que

(i) dom(T) est clos inférieurement pour l'ordre préfixe : si u € dom(T) et
v < u alors v € dom(T)

(ii) dom(T) est clos par "frere gauche” : u(i+1) € dom(T') = wi € dom(T)

On utilise alors le vocabulaire suivant :

e Noeud : élément de dom(T).

e Chemin : suite de nceuds wuy,ug, - - ,u, telle que, u;41 est un successeur

de u; pour 'ordre préfixe.

e Racine : €

o Feuille : u € dom(T'), maximal pour <

e Noeud interne : u € dom(T), non maximal pour <

e Hauteur : h(T) := max{l(c) | ¢ chemin dans T} (i.e. le nombre maximum

d’arcs sur une branche)

l(CO,Cl,CQ,’ o 7cn) =n

e Norme(T) : ||T|| := Card(dom(T)).

35
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(1) = T(e)
fr(T) = T(y1)T(y2) - T(yn)

ou Y1 <iex Y2 <lex Y3+ <lex Yn €st la liste de toutes les feuilles de T.

e Sous-arbre enraciné en « € N* : T'/«
dom(T/a) = a tdom(T), Yu € a tdom(T), (T/a)(u) = T(aw).

Exemple :
une description et une figure

2.2 Grammaires algébriques

Définition 2.2.1 Une grammaire algébrique est un quadruple G =< X, V, P, S >
ot

- X est un alphabet dit alphabet terminal

- V est un alphabet disjoint de X, dit alphabet non-terminal

- P est un sous-ensemble fini de V x (X UV)*

- S est un élément désigné de V', appelé l'axiome de la grammaire

Les éléments de X sont appelés lettres terminales ou terminaux, ceux de V'
sont appelés lettres non-terminales ou variables ou non-terminaux, ceux de
P sont des régles ou productions de la grammaire. Si (S, m) € P, S est le
membre gauche et m € (X UV)* est le membre droit de cette regle.

Exemple :

Gy =< X1,V1,P1,S > ou X; ={a,b}, Vi ={S}, P ={S — aSbS+bSaS+e}

Remarques et conventions

Par abus de langage, on appelera parfois grammaire algébrique un triple
< X,V, P > en se permettant de ne préciser qu’apres coup quel élément de
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V' est choisi comme axiome. Cet abus sera systématique lorsque ’alphabet
non-terminal V' ne contient qu'un seul élément.

Une régle (S, m) de la grammaire sera notée S — m et plusieurs régles ayant
le méme membre gauche sont notées en écrivant a droite du symbole — les
différents membres droits séparés par le symbole 4. Ainsi, dans I'exemple
ci-dessus, P; = {(S,aSbS), (S,bSaS), (S,e)} 1l est bien entendu que ni le
symbole —, ni le symbole + n’appartiennent & X U V.

Exemples :

Gy =< X9, Vo, Py > ou X9 = {a,b}, Vo ={S}, P ={S — aSb+ aS + a}
G3 =< X3,V3,P3,8 > ou X3 ={a,b,c},V3 ={5,T},
Py ={S — aSb+T,T — Tb+ b}
Gy =< X4, Vy, Py > ou Xy ={a,b}, Vi ={S}, P, ={S — aSS + b}

Définition 2.2.2 Soit G =< X, V, P > une grammaire algébrique. Un mot
u € (X UV)* se dérive directement en un mot v € (X UV)* selon G si et
seulement si u =uy T ug, v =uy m uy et (T,m) € P.

On note —¢ (ou —p) la relation ”se dérive directement en”, et lorsqu’il n’y a
pas d’ambiguité sur G, on 'omet : u — v. Ceci est cohérent avec la notation
pour les régles puisque si S — m est une regle, S se dérive directement en
m avec des contextes vides.

. ;. , * s . o, .
La relation ”se dérive en”, notée — est la fermeture réflexive et transitive
. s . . * . .
de la relation ”se dérive directement en” : u — v si et seulement si dk € N
tel que Ju = ug, uy, ug, ..., up = v et Vi < k u; — wjy1.
(ug,uq, ..., ug) s’appelle une dérivation de u en v que ’on note ug — u3 — ug — ... — Uy ;

k s’appelle I'ordre de la dérivation et ’on note u LA

Exemple :

G5 =< X5, V5, Ps > ou X5 = {a, b, C},V5 = {S, T, U},
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Py ={S — aSOT + cU,T — T + ¢, U — Uc+ ¢}
SbS — aSbTbhS — aSbcTbS — aSbeebS — aSbecbeU

est une dérivation d’ordre 5 de SbS en aSbccbcU selon Gs.

Exercices :

- Trouver une dérivation selon G5 de S en aaaSbcbebece

- Trouver deux dérivations distinctes selon G5 de T'U en ccc

- Ecrire tous les mots qui se dérivent de S a un ordre inférieur ou égal a 7
selon (1, puis selon Gy.

Définition 2.2.3 Soit G =< X,V, P, S > une grammaire algébrique.
1- Pour toute variable T € V, on appelle langage engendré par G a partir
du mot u € (X UV)*, le langage :

Lao(u) i= {v e X*u 5 v}.

2- on appelle langage engendré par G, que l’on note Lg, le langage :

Le = La(S).

3- on appelle langage élargi engendré par G a partir du mot u € (X UV)*,
le langage :

~

Lo(w)={ve (XUV)*u> v}

Au vu de la grammaire G5 donnée en exemple ci-dessus, on devine que
Lg, ={a™b" | m >n > 0}.
Pour le prouver, nous avons besoin de 'outil suivant :

Lemme 2.2.4 (lemme fondamental) Soient uy,uz,v € (XUV)*. Siujus LA
v alors, il existe vi,v9 € (X UV)* tels que

k k
V=010, U] — V1, U — vy et ki + ko = k.
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Preuve : Montrons ce lemme par récurrence sur k.

Base 0 : £k =0.

Le lemme est évident.

Base 1 :k = 1 : ujus — v. Par définition ujus = v/ Su”, v = v'mu” et
S — m € P. Deux cas sont a envisager :

Cas 1 :|u/| > |uy].

Dans ce cas on a v’ = uqt et ug = tSu”

On pose v1 = uy et v9 = tmu”. On a bien uq 5 v1 et us 4 Vg, U = V12

%

O

PR

u
t
W
u
et 0+1=1.
Cas 2 :|u/| < |ug].

On a, symétriquement, uy = u'St et u” = tusy

. 1 0
On pose v1 = u'mt et vo = us. On a bien u; — vy et uy — Vg, v = V1V9

A
ku,)s\ /

Etape d’induction : Soit k£ > 2. Supposons le lemme vrai pour toutes les

, . . . e pss N k
dérivations d’ordre strictement inférieur a k. Supposons ujus — v.

k—1
Alors wjus — w — v

N , h1 ho
Par hypotheése de récurrence, w = wjwy avec u; — wi, U2 — Wa,



40 CHAPITRE 2. LANGAGES ALGEBRIQUES DE MOTS

hi+hs =k —1 et wiwy — v.
N . . . i
D’apres la démonstration faite pour lordre 1, v = vivy avec w; — vy,

[ [ w1 u2
h1 ha
w w
w 1 2
El g2
v V1 V2

Fi1G. 2.1 — I’étape d’induction

¢
wy = wg, b+ by = 1.
h1+41 ha+{2

Onadoncu; ' v, uy  =° vy, hi+01+hy+0lo=k O

Partant du lemme 2.2.4, on démontre aisément les versions plus générales
qui suivent.

Lemme 2.2.5 (lemme fondemental, version 2) Pour tous ui,us € (X U
V)*, La(uiuz) = Lg(ur) - La(u2).

Lemme 2.2.6 (lemme fondemental, version 3) Pour tous p > 2,u1,us, ..., up €

XUV)*, siujug---u LA v alors v = vivy - - v, avec Vi € [1,pl,u; = v;
p p
etEZp:lki:k.

Lemme 2.2.7 (lemme fondemental, version 4) Siu = woS;; w1S;, - - - Si,wp i
v avec Vj € [0,p],w; € X*, Vj € [1,p],8;; €V, alors v = womyws - - - mpwy
avec Vj € [1,p],m; € Lg(S;;).
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Remarque :

Notons, pour tout mot u € (X UV)*, D(u) := {v € (X UV)* | u—gv}.
D’apres le lemme 2.2.4, D(fg) = D(f)-g+ f- D(g)

D’ou la terminologie ”dérivation”.

Définition 2.2.8 Un langage est algébrique si et seulement si il existe une
grammaire algébrique qui l’engendre.

Exemple 2.2.9 Montrons que Lg,(S) = {a"b™ | n > m > 0}.
Notons S~ le langage {a"b™ | n. > m > 0}.
1- Montrons que S~ C Lg,(S).
Soient n > m > 0. En appliquant la regle S—aSb m fois on obtient la
dérivation
D1:S 5 a™Sp™

puis, en appliquant la régle S—aS n —m — 1 fois on obtient la dérivation
D2 :a™Sy™ T grmlggm
et en appliquant la régle S—a 1 fois on obtient la dérivation
D3 :a" tSam—a"a™
En enchainant D1,D2,D3 on obtient une dérivation
D:S 5 a"a™.

2- Montrons que Lg,(S) C Ss.
Prouvons par récurrence sur k € N que,

VuE{a,b}*,Sﬁu:ueég.

Base :k = 0. Dans ce cas,pour tout mot terminal u le membre gauche de l’
implication est faux, ce qui rend vraie I’ implication.

Etape d’induction :soit k > 0, u € {a,b}* tels que , S ML w. Cette
dérivation se décompose en une séquence de deux dérivations

1 k
S = w — u.

Comme (S,w) est une régle de la grammaire Ga, trois cas sont possibles.
cas 1l :w=a
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Dans ce cas k=0 et u=w = a, donc u € Ss.
cas 2 : w=aSh
Par le lemme fondamental (version 4), u est de la forme : u = au’b avec

S E W Comme o est facteur de u, v' € {a,b}* et par hypothése de
récurrence v’ € S~ : In > m > 0,4’ = a™™. Donc u = a" T ce
qui montre que u € Ss.

cas 3 :w=alS

Par le lemme fondamental (version 4), u est de la forme : u = au’ avec

S E . Comme o est facteur de u, v € {a,b}* et par hypothése de
récurrence v’ € Ss : In > m > 0,4 = a"b™. Donc u = a" ™, ce qui
montre que u € Ss.

2.3 Arbres de dérivation

Définition 2.3.1 Soit G =< X,V, P,c > une grammaire algébrique.

On appelle arbre de dérivation de G tout arbre T'étiqueté sur X UV U {e}
vérifiant, pour tout neud x :

(AD1)si x a exactement ¢ fils alors T'(x) —p T(x0)T(x1)---T(x- (£ —1))
(AD2) si ¢ > 2 alors Vi € [0, — 1] T(xi) # ¢

On dit que T est un arbre de dérivation terminal si fr(T) € X*

Exemple 2.3.2 Soit G =< {a,b},{S,A,B},P,S >

S — aAB+bBa
P:| A — SA+ab
B — ¢

La figure 2.2 représente des arbres planaires étiquetés T1,T5,T3. T1 n’est pas
un arbre de dérivation car il ne vérifie pas la condition (AD1) : (S, AA) ¢ P.
T5 est un arbre de dérivation.

T3 n’est pas un arbre de dérivation car il ne vérifie pas la condition (AD2) :
T3(1) = € alors que ce noeud a au moins un frére.

Définition 2.3.3 Soit G =< X,V, P,c > une grammaire algébrique.
On définit la relation —4 ¢ (dérivation gauche immédiate) par
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T1 T3

T

43

Fi1G. 2.2 — Quelques arbres

Ve (XUV)*Vge (XUV)*, f =4 gssidaec X* 3 (XUV)*,
A(v,m) € P, f = avf et g = amf

On définit alors —>; G (dérivation gauche) comme la cléoture réflexive et
transitive de la relation —4 q.

On appelle dérivation gauche de f en g une suite (f1, fo, -
fi=f, fa=getVielin-1], fi =4 ¢ fit1-

Une dérivation gauche (fi, -+, fi,-

<, fn) telle que

-, fn) est dite terminale si f, € X*

Considérons d : {arbre de dérivation terminal} — {dérivation gauche terminale}

T +— la dérivation obtenue

en parcourant 7' de gauche a droite

Exemple 2.3.4 A partir de Uarbre de dérivation T de la figure 2.3 on ob-
tient

d(T) = (S,aAB,aSAB,abBaAB, aba AB, abaabB, abaab)

Théoreme 2.3.5 L’application d est une bijection de l’ensemble des arbres

de dérivation terminauz de racine o dans l’ensemble des dérivations gauches
terminales partant de o.
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®)

© OOOO ©

Fi1G. 2.3 — Un arbre de dérivation

Remarque : Soit f € X*

f € L(G) <= 3T, arbre de dérivation de racine o
et de frontiere f
<= il existe une dérivation gauche de o en f
<= il existe une dérivation de o en f

Définition 2.3.6 Une grammaire algébrique G =< X,V,P,0 > est dite
ambigué ssi, il existe un mot f € X*, et il existe au moins deux arbres de
dérivations distincts T1,T> de racine o et de frontiére f.

G est dite non-ambigué si elle n’est pas ambigué.

Exemple 2.3.7 S — aSb+ ab est non-ambigué

Exemple 2.3.8 S — aSb+bSa+ 5SS + ¢ est ambigué.
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2.4 Formes normales pour les grammaires algébriques

Définition 2.4.1 Soit G =< X,V, P,o > une grammaire algébrique.
o (G est dite réduite ssi :

(1) VS eV, Lg(S)#0

(2) VS € V,3uj,up € (XUV)*,0 = u1Sus
e (G est dite propre ssi :

(3) P ne contient pas de régle de la forme S — ¢

(4) P ne contient pas de régle de la forme S — S’

(S,58"eV).

Introduisons ici une notion qui sera utile pour prouver que toute grammaire
est réductible & une forme réduite et propre.

Définition 2.4.2 Etant donnés deux alphabets X,Y , on appelle substitu-
tion de P(X™*) dans P(Y™*) toute application

®: (P(X*),U,-) — (P(Y*),U,")

vérifiant les 8 propriétés suivantes :

(S0) @(0) =0 et ®({e}) = {e}

(S1) VA,Be P(X*),®(A-B)=®(A) - ®(B)

(S2) pour toute suite A,, d’ éléments de P(X™), (U, en An) = Unen ®(4n).

Remarquons que ® est entierement déterminée par (®({z}))secx.

Proposition 2.4.3 Pour toute grammaire algébrique G, telle que Lg #
0, il existe une grammaire algébrique réduite équivalente G, que l’on peut
construire a partir de G.

Preuve : Soit G =< X,V, P,o > telle que Lg(o) # 0.
Premiere étape : Posons W = {S € V|Lg(S) # 0}
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Posons Wy = {S € V|3m € X*,(S,m) € P}
et, pour tout ¢ > 1

Wip1 = {S eV]dme (X UW;)*, (S,m) € P} U w;

Fait 2.4.4 W = o, Wi

Il suffit de prouver par récurrence : si S LR f e X* alors S € W;.

Fait 2.4.5 si W; = W41 alors W =W, et
il existe i < |V| tel que , W; = Wiy;.

On peut donc calculer W.
Soit G1 =< X,V,Pl,o >ou PL=PN(W x (XUW)*).On a:
*

VS e W, si(S,m)e P, (S,m)eP

donc VS € W, Lg, (S) C Lg(95)

% Si 8 5o f e X*, alors toutes les régles utilisées sont dans Py, donc
SeWet Lg(S) C Lg, (S).

* Comme Lg # 0, onaocecW.

Soit Gy =< X, W, P;,0 > on a encore G ~ Gy et Gy vérifie (1).

Exemple 2.4.6 G =< {a,b},{S51,S2,S53,5}, P,S1 >
avec

ST — aSy + bS9S3 + abSyS1 + S35,
p— Sy — aS3+0bS2+a

S3 — a53 + bS3

Sy — aSy+0bS1+a

On obtient W = {S1, 52, 54}

S1 —  aSs + bS30 + abS>S1 + 0S5y
Gy: P = gz : g®+bS2+a
Sy — aSy+bS1+a
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G2 =< {aa b}a {SI>SQ>S4}>P17‘91 >

Sl — aSQ + angsl
Se — bSe+a
Sy — aSy+bSi+a

Deuxiéme étape : Soit Gy =< X, V, P,o > une grammaire vérifiant (1).
Posons U = {S € V|Fmy,ms € (X UV)*,0 = miSma}.
Posons Uy = {o} et, pour tout ¢ > 0,

Uiy1 =U; U {S € VBS/ e U;,Imy,mg € (X U V)*,S/ —p mlsmg}

Fait 2.4.7 U = ;5 Us

Fait 2.4.8
st Uy = Uiy alors U =U; et
il existe i < |V| —1 tel que U; = Ui

On peut donc calculer U.
Soit
Gs =< X,U,P;,0 >

ot s=PNU x (XUU)*.

Remarquons que :

x oeU

x siSeUet (S,m)eP,alorsme (XUU)™
Donc VS € U, L, (S) = L, (S).

On a bien : VS € U, Lg,(S) # 0

Donc G3 vérifie (1) et (2) et G ~ G3 O

Exemple : on obtient U = {57, 52}
G?) =< {a7 b}v {SI>SQ}>P3751 >

S1 — aSs+ abS25

Py = Sy — bSy+a
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Proposition 2.4.9 Pour toute grammaire algébrique G, il existe une gram-
maire algébrique G’ vérifiant (3) (i.e. sans e-régle) et telle que Lgr = L —

{e}

Preuve : Soit G =< X, V,P,o >.
Soit V. ={S e VI|S Sp e}
Posons V; = {S e V|S Lp e} et, pour tout i > 1

Vii ={SeV|ImeV*,S Sp m}UV;

On a encore :
- F LV V= Vin
- S Vi= Vi, Ve = Vi

Soit G' =< X, V,P',c >ou P ={(T,m') | T e Vym' € (VUX)",3Im €
(VUX)",(T,m) € Petm €s(m)}
et s: P(XUV)") — P((X UV)*¥) est la substitution définie par

{z} — {a} pour z € X
{v} — {v,e} pour v € V;
{v} — {v} pourveV =V,

Prouvons que VS € V, Lo/ (S) = La(S) — {e}.
Fait 2.4.10 5pC5p,

Donc Lg/(S) € Lg(S). De plus P/ C V x (XUV)*T, done Lg/(S) C La(S) —
{e}

Fait 2.4.11 VS e V,Vf € Xt,VkeN,S 5p f = S Sp f

On prouve ce fait par récurrence sur k.
k=1: facile
k+1:

m

S — UpSiurSy - Spupy o f
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Donc

f=ufiurfa--- fpup
k;
Si —p fi
avec k; < k
Notons I ={i € [1,p|, fi =€}, J ={i € [1,p], fi # ¢}
et posons m’ = uoTiuiTs - - - Tpu, ont
esiiel
T, = .
{ S;siiedJ
Par hypothese de récurrence : Vi € J, T; = 5; S fi
D’autre part, Vi € I, T; E>p/ fi- Donc

k
S—)P/ m/ —)P/ f

Proposition 2.4.12 Pour toute grammaire algébrique G vérifiant (3), il
existe une grammaire algébrique G' équivalente vérifiant les conditions (3)(4).

Preuve : Soit G =< X,V,P,o >, une grammaire vérifiant (3) (i.e. sans
e-regle). Définissons, pour toute variable S € V' I’ensemble de variables :

C(S):={TeV|SS5pT}
Nous définissons une suite (C;(.S));en d’ensembles de variables par :

C(](S) = {S}, CZ+1(S) = {T eV ‘ T’ e Ci(S),T/—UJT}.
Fait 2.4.13 Pour toute variable S € V., C(S) = ;>0 Ci(S)-

Fait 2.4.14 Pour toute variable S € V,
st Ci(S) = Ci41(S) alors C(S) = C;(S)
il existe un entier i < |V| —1 tel que C;(S) = Ci41(S5).
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En calculant les ensembles C;(S) (pour S € V,i € [0,|V] — 1]), on obtient
donc les ensembles C(S), pour toutes les variables S € V. Posons alors

G = (X,V,P, o)
ou P:={S—m|SeV,aT € C(S), T—pm,m ¢ V}.

Il est clair que G’ vérifie les conditions (3)(4) et on peut vérifier que Lg =
LG/, D

Exemple 2.4.15

X = {a, b, C} V = {50,51,52,53,54,55} G =< X,V,P >

So — 5152 + 5354 + SS
S1 — 5151+ 854
pP— 52 — (152 + 53
S3 — SS9+ .54+ S5aS3
Sy — cSi+e
| Sy — Si+b

Cherchons a supprimer les régles décroissantes (au sens large) dans cette
grammaire. On applique la transformation de la preuve de la Proposition
2.4.9.

Vi = {84} Vo = {854, 51,55} V3 ={S0,54,51,55,53} Va=V

So — S1S2+S1+ 59+ 85354+ 55+ S4+ S5
S1 — 5151+ 51+ 5,
Dot P — Sy — aSs+a+S;3
S3 — SS9+ 854+ SsaS3 4+ aSs + Ssa+a
Sy — cSi+ec
L S5 — S4 +b

On applique maintenant la transformation de la preuwve de la Proposition
2.4.12.

C(So) =V, C(S1) = {51, 54}, C(S2) = {52, 53,584}, C(S3) = {53, 52, 54}, C(Ss) = {Sa},
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C(S5) = {55, Sa}.

So — 515+ 5354+ 5151 +aSs + a+ SsaS53 + aS3+ Ssa+ ¢Sy +c+ b
Sl — 5151 +CS4 +c
Dot P — Sy — aSy+ a—+ S5aS3+ aSs+ Ssa+ ¢Sy + ¢
S3 — S5aS53+ aSs + Ssa+a+aSe+ ¢Sy + ¢
Sy — cSi+ec
L S5 — CS4 +b+c

Proposition 2.4.16 Soit G =< X,V, P, S > une grammaire algébrique.
1- On peut tester si Lg =0 .

2- On peut tester si Lg = {e}.

3- Si Lg # 0 et Lg # {e}, alors on peut transformer (de fagon effective)
GenG =< X, V', P',S > telle que Ly = L — {e} et G’ est propre et
réduite.

Preuve : 1- On calcule 'ensemble W (preuve de la prop. 2.4.3);si S €¢ W
alors L = (), sinon Lg # ().

3- Supposons que L¢g # (). On transforme G en G1, qui est sans S — ¢, selon
la méthode de la proposition 2.4.9; on obtient Lz, = Lg — {€}. On peut
tester (point 1) si Lg, = 0.

3.1- Si Lg, = 0 alors Lg = {e}.

3.2- Supposons que Lg, # 0.

(G1 est transformée en GG9, qui est propre, selon la méthode de la proposition
2.4.12; (on vérifie que Gy est sans S — ¢) ;

G est transformée en Gz, qui est réduite, selon la méthode de la proposition
2.4.3; de plus G5 reste propre, car les transformations utilisées ne font que
supprimer des régles. Finalement Lg, = L, = Lg, = Lg — {¢}.

2- I’ algorithme donné pour le point (3) ci-dessus résout aussi le probleme
Lg ={e}? (voir point 3.1). O

Proposition 2.4.17 Soit G une grammaire algébrique et w un mot. On
peut décider si w € Lg.

Preuve : Soit G =< X,V,P,S > et w € X*. Si w = ¢ il suffit de construire
V. et tester si S € V..
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Supposons que w # &. On construit une grammaire propre G = < X, V', P/, S' >
telle que Lgr = Lg — {¢}. On a alors : S’ Sp w ssi S ﬁ>p/ w avec
E<2uw|l—1

En effet : posons, pour tout f € (X UV)*, ||fll = |flv + 2|f|x. —p est
strictement croissante pour || * || et ||w|| — ||S7] = 2|w| — 1.

On peut construire toutes les dérivations de longueur < 2|w| — 1 issues de

S’. Si 'une d’entre elles aboutit & w , alors w € L, sinon, w ¢ Lg. O

Remarque 2.4.18 Cet algorithme fonctionne en temps exponentiel par rap-
port & |w|. Il existe en fait des algorithmes fonctionnant en temps O(jw|®) :
lalgorithme de Earley et Ualgorithme de Coke-Kasami- Younger sont les plus
connus. On ne connait pas d’algorithme fonctionnant en temps O(|w|?) et
qui s’appliquerait a toute grammaire algébrique. C’est pourquoi on a défini
diverses sous-classes de grammaires et langages, notamment les grammaires
LL(k) et LR(k), pour lesquelles on connait des algorithmes testant l’appar-
tenance en temps O(|w|). Ce sujet sera approfondi dans I’UE intitulée “ana-
lyse syntazique” (I’analyse syntazique consiste, étant donnés une grammaire
G et un mot w , a tester si w € Lg et, lorsque la réponse est positive, a
produire un arbre de dérivation pour G de frontiére w).

Définition 2.4.19 Soit G =< X,V, P, S > une grammaire algébrique. La
grammaire G est en forme normale de Chomsky ssi , toute regle de P est
de l'une des trois formes suivantes :

(1) T-TT, ouT eV, T, Tob €V — {S}

(2) T—zouTeV,zeX

(3) S—e.

Proposition 2.4.20 Pour toute grammaire algébrigue G =< X, V, P, S >,
il existe une grammaire algébrique G' =< X, V', P, S" > telle que L = L¢y
et G' est en forme normale de Chomsky.

Preuve : Soit G =< X,V, P, S >. Construisons la grammaire demandée G’
en plusieurs étapes.

Etape 1 : On applique la proposition 2.4.16 et on obtient une grammaire
G' =< X,V',P',S > qui est propre, réduite, et qui engendre Lg — {¢}. On
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pose V1 :=V'U{c} et on pose P; := PU{(o,m) | (S,m) € P'} (sie ¢ Lg),

P := PU{(o,m) | (S,m) € P'}U{(0,e)} (si € € Lg). On obtient ainsi

G1 =< X,Vq, Pi,0 > équivalente a G et dont les regles sont de 'une des

trois formes suivantes :

(1) T—A1Ay---Apoup>2,T eV, Ay,..., A4, e XUV —{0})

(2) T—mzouTeVi,x e X

(3) o—e.

Etape 2 : On considere un alphabet Wx en bijection avec X et disjoint

de XUV : Wx = {S; | * € X}. On construit P, en partant de 1’

ensemble de regles {S,—z | € X} et en ajoutant, pour chaque regle

S—ugSi1u1Sous . .. Spuy, de Py (S] e v, u; € X*) laregle S—UyS1U159U; . .

dans P, ou U; est la “traduction de u; sur 1’ alphabet Wx”. On obtient

Gy =< X, V1 UWx, Py,0 > dont les regles sont de 'une des trois formes

suivantes :

(1) T—>T1T2--'Tp oup > 2,T,T1,T2,...,Tp S (Vl — {0’}) U Wx

(2) T—mxouTeVi,xeX

(3) o—e.

Etape 3 : Notons 71, ..., r, Uensemble des régles de la forme (1) avec p > 3
ri: Ti—=Tin Ty - - Tip,

On pose V3 :=ViUWx U{U;; |1 <i<n,2<j<p;—1} et on remplace
la regle r; par 'ensemble des p; — 1 régles

Ti—Ti Ui, ... ,U2—Ti2Uis, ... Uip,—1—Tip,1Tip,

On obtient ainsi G3 =< X, V3, P3,.5 > qui est équivalente a G et dont toutes
les regles sont de 'une des formes (1),(2) ou (3). O

Exemple 2.4.21 Soit G d’aziome S, d’alphabet terminal X = {a,b}, dont
l’ensemble des régles est :

S—Sal; T—Tbb+ bS
La premiere étape produit
o—Sal; S—Sal; T—Tbb+ bS
La deuxieme étape produit
oc—SAT; S—SAT; T—-TBB+ BS; A—a; B—b
La troisieme étape produit

oc—SUy; S—SU; Uy—AT; T—TUy + BS; Uy—BB; A—a; B—b.

SUy,
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2.5 Lemme d’itération

Théoréeme 2.5.1 Soit L un langage algébrique. 1l existe un entier k tel que,
pour tout w € L , si |w| >k, alors w se factorise en w = aufvy avec

(1) Vn € Nyou™pov"y € L

(2) uw] =1

(3) |upv| <k —1.

Fixons un langage algébrique L et une grammaire algébrique propre G =
(X,V,P,o) qui engendre L — {}. Notons

¢:=max{|m| | (S,m) € P}

et posons
ko= 0VIH g,

Montrons que le théoreme est satisfait par cette valeur de k.

Lemme 2.5.2 Soit T' un arbre de dérivation de G de hauteur inférieure ou
égale a h. Alors |fr(T)| < ¢".

Preuve : Se prouve par récurrence sur h. O

Prouvons maintenant le théoreme 2.5.1.

Preuve : Soit w € L tel que |w| > k. comme k > % = (VI + 1 on a aussi
lw| > VI +1. Comme w # ¢, w € Lg. Soit T un arbre de dérivation (pour
G) tel que r(T) = o et |fr(T)| > k. D’aprés le lemme 2.5.2, il existe une
branche b de T' de longueur au moins |V|+1 :

b=x0,21,...,7p

avec p > |V|+1. Tous les noeuds xg, z1, ..., zp—1 ont une étiquette dans V.
Donc il existe un couple (7,5) € [0,p — 1] x [0,p — 1] tel que

1< jet T(l‘l) = T(l‘])

Choisissons une branche b et un couple (i,7), parmi ceux vérifiant la pro-
priété ci-dessus, tels que [|fr(7'/z;)| soit minimale. Notons S = T(z;) =
T'(zx;). Une des dérivations associées a ’arbre T' (voir la figure 2.4) se décompose

sous la forme :
o > aSy; S 5 uSv; S 5 3. (2.1)
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Fi1Gc. 2.4 — La décomposition de T'.

Comme G est propre on a aussi :
luv| > 1 (2.2)

La décomposition w := a-u - - v -y fournie par T, b,7,j possede donc les
propriétés (1)(2) du théoreme. De plus, si |[fr(T'/x;)| > k, alors, il existe un
noeud y fils direct de z; tel que |fr(7/y)| > k/¢. On pourrait trouver dans
le sous-arbre T'/y un autre couple de noeuds z < 2’ distincts et de méme
étiquette dans V, ce qui contredirait la minimalité de |fr(7"/x;)|. Donc on a
aussi

lupv| < k-1 (2.3)
O
Application : L = {a™b"c" | n > 1} n’est pas algébrique

2.6 Propriétés de cloture

Rappelons qu’une notion de substitution est donnée par la définition 3.1.7
Une substitution ® de P(X*) dans P(X™) est dite algébrique ssi,

Ve e X, ®({z}) € Alg(X™).

Proposition 2.6.1 La famille des langages algébriques est fermée par sub-
stitution algébrique, de facon constructive.
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construction :
Soit X = {x1,...,z,} un alphabet terminal. Soit L engendré par G =
(X,V,P,Sp) et soit une substitution ® : P(X*) — P(X*) telle que, pour
tout i € [1,n],

®({x;}) est engendré par G; = (X, V;, P;, S;).

On suppose tous les ensembles V. V; disjoints 2 a 2. Posons

n n

we=vu(Jvw) Q=JPr.

i=1 i=1
Considérons I’homomorphisme de monoides libres

U (XUV) — (WUV)*
veV — w
;e X — SZ

On note ¥(P) = {S — ¥(m) | (S,m) € P}
On peut vérifier que ®(L) est engendré par la grammaire

Go =< X, W,¥(P)UQ,Sy >

Proposition 2.6.2 La famille des langages algébriques est fermée de facon
constructive par

1- homomorphisme de monoides libres

2- unton

3- produit

4- étoile

Preuve : On se ramene a la proposition 2.6.1 dans chaque cas. O

Proposition 2.6.3 La famille des langages algébriques est fermée de facon
constructive par homomorphisme alphabétique inverse.

Preuve : Soit
p: X" — X*
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un homomorphisme alphabétique i.e. tel que, pour tout x € X, |p(x)| < 1.
On pose :

X1 ={zeX|px)e X}, Xo={reX|p)=c}.
On remarque que, pour tout x € X,
Pl (x) = X5 (9~ (@) N X1) X

et que, o1 : P(X*) — P(X*) vérifie tous les axiomes des substitutions (voir
la définition 3.1.7), a I'exception de la partie de 'axiome (S0) concernant e,
i.e. o 1({e}) = X qui, en général, n’est pas égal a {e}. On définit donc une
substitution ® : P(X*) — P(X*) par :

Vo € X, d({z}) := ¢ ().
On a alors, pour tout langage L C X :
p (L) =®(L), ¢ (LU{e}) =D(L)UX;.

Comme ® est une substitution algébrique, par la proposition 2.6.1, pour
tout langage algébrique L, ®(L) est algébrique et par les formules ci-dessus,
@ Y(L) est algébrique. O

Proposition 2.6.4 La famille des langages algébriques est fermée de fagon
constructive par intersection avec les langages rationnels.

Preuve : Soit G =< X, V, P, S > une grammaire algébrique qui engendre L
et soit A =< X, Q,{d}, Q+,d > un automate fini déterministe qui reconnait
R.

On construit G4 =< X, W, P",S" > ou W = {[q,5,¢] | ¢, € Q, S €
V}IU{S'} et P est constitué des regles

S'— > [d,S,q] (2.4)
q€Q+
[Q7 T7 q’]—>u0 [Q1> Tlv qll]ul to [QZa T’ia q;]uz e [Qna Tm q;]un (25>
pour toute regle T—ugTiuy - - Tyug - - - Thouyn € Pyavec ug, Ug -+« , Uy -+ Uy €

X*,T € V,T; € V et pour tous états g;, ¢, vérifiant

qOuy = q1, q/1®u1 =4q2,--- ,q;@uz =qi+1y--- >qu—1®un—1 = @gn et q;z®un = q,'
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Les regles de la forme (2.5) assurent que, pour tout T € V,q € Q,q¢ € Q,
Lau([a.7.¢) =La(T)n{ue X" [ ¢ou=d}
Ces égalités, combinées aux regles de la forme (2.4) entrainent que

LGA(S/) = Lg(S) NL4.

Proposition 2.6.5 La famille des langages algébriques est fermée de (fagon
constructive) par homomorphisme inverse.

Preuve : Soit ¢ : X* — Y*. On supposera que X NY = ().
On pose

K= ({zo(r) brex)”
a: (XUY)r - X*

r —

1l

On vérifie que

{(f; () | f e X7} ={(alk), B() | k € K}

ce qui entraine que

VgeY* ¢ ' (g) =a(B ' (9) NK).

Schéma :
(XUY)*
a U B
e K N

Comme «, 3 sont alphabétiques et K est rationnel,

a(B7H(L) N K) est algébrique.
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O

Exemples :

N
S

|

G:[S—aSS+Db

N 8
Ll

> Q

K = (zab, ya, zb)*
a B
/ N\

{z,y,2} {a,b}

ASS+ B

EbE

FEaoFE

B +yb+zE +¢€

Ll

& ®n

Automate A :
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GﬂflmKt S’
1,5,1]
[1,B,1]
1, A,1]
1,4,3]
[1,E, 5]
1, E,4]
[1,E,1]
1,E,2]
3, E, 3]
3,5, 1]
3,B,1]
D’ou :
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trrr bbbl bl

1Ll

=
f—
W
M)
— =
W
=
+
=
=
=)
=
W
=
=
W
=
+
=
&
M)

1, A, 1][1, 5, 1)[1,S,1] + [1, A, 3]b[1, S, 1] + [1, B, 1]
zb
ya
xTa

Ganx | [1,S,1]  — wall,S5,1][1,5,1] + zab[1, S, 1] + 2b

©

1,81 — y[1,S8,1][1,8,1] +2[1,8,1] + 2

2.7 Automates a pile

Nous introduisons ici une notion d’automate plus générale que la notion

d’automate fini :

ce type d’automate a une mémoire qui est une pile (au

sens que possede ce terme en algorithmique).

Définition 2.7.1 Un automate a pile est un 6-uplet A = (X, Z,Q, zo, qo, \)

ou

— X est un ensemble fini, que I’ on appelle “I’alphabet d’ entrée”
— Z est un ensemble fini, que I’ on appelle “Ualphabet de pile”
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- Q est un ensemble fini, que I’ on appelle “l’ensemble des états”

— 29 est un symbole de Z, dit “symbole initial” de pile

— qo est un élément de Q, dit “état initial” de I’ automate

~AC (X U{e}) xQ X Z xQ x Z* est “I'ensemble des transitions”.

On note volontiers (y, q, 2)—(¢’,w) une transition (i.e. un élément de \). On
appelle configuration de 1’ automate A, tout triplet (f,q,h) ou f € X*,q €
Q,h € Z* (voir la figure 2.5). On définit la relation binaire F 4 sur 'ensemble

bande d’entrée état

y / @

pile

h z

sommet

Fic. 2.5 — Une configuration de A.

des configurations de A par :
chad

ssiil existe y € X U{e},f € X*,q e Q,d € Qhe Z* z€ Z g € Z* tels

que
c=Wf ah2), = (f.d.hg) et (y,q,2.q.9) €N
(Voir la figure 2.6). Un calcul de automate A est une suite (co,c1, ..., ¢n)
y / @ h z
sommet
f h g

F1G6. 2.6 — Un mouvement de A.

de configurations de A telle que

CO'_.Acl---|_Aci'_Aci+1---'_Acn-
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Définition 2.7.2 Soit A un automate a pile sur l’alphabet d’entrée X. On
appelle langage reconnu par A, par pile vide, le langage

LN(A) = {f € X* | Elq/ € Q7 (f7 (JOaZO) '_jél (579/75)}-

Théoréme 2.7.3 Un langage L est algébrique ssi, il existe un automate a

pile A tel que L =Ly (A).

Preuve : 1- Soit L = Lg ou G = (X, V, P,S). On construit A = (X, X U
V,Q,5,¢,\) ou @ = {q} et A est ensemble des transitions suivantes
(T'1) z,q,z—q,c pour toute lettre x € X

(T2) e,q,v—q,m pour toute regle (v,m) € P.

On peut montrer, par induction sur la longueur des dérivations de G, que :

Lo CL N(.A)
et par induction sur la longueur des calculs de A, que
Ly(A) C Le.

Donc tout langage algébrique est reconnu par un automate a pile.
2- Soit A = (X, Z,Q, 20,90, A). On pose G := (X, V, P,o) ou

Vi={o}U{p,24q| |z € ZpqecQ}

et P est I’ensemble des regles de I'une des deux formes (2.6)(2.8) suivantes :

o—a Y a0, 20, 4] (2.6)
q€Q
et pour toute transition
(yquz)_n‘l(q,vzpzp—l o 'Zl) (27)

ouy € X U{e}, et tous états q1,q2, ..., qp,

[Q7 Z, QP]%Gy[q/u 21, Q1] [Qh 22, (12] e [prly Zp, QP] (28)

(lorsque p = 0, le membre droit de la regle ci-dessus doit étre compris comme

Y);
On montre alors que, pour tous ¢ € Q,z € Z,r € (J, on a

La(lg,2,r]) ={f € X" [ (f,¢:2) Fa (e,1,8).
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L’ idée-clé de cette démonstration consiste & remarquer qu’un calcul de A
débutant sur une configuration (f, g, z) en lui appliquant la transition (2.7),
a une décomposition de la forme

(hifo [ @s2) ba (fifor food s zp o 2021) Fi (for o fpu @y zp o 22) F (o fpa G 2p e

o ba (fp ap-1,2p) Fa (e, ap, €),
(voir la figure 2.7). O

F1Gc. 2.7 — Un calcul de A.

Exemple 2.7.4 Considérons la grammaire G = (X, V, P, S) ou P est constitué
des régles :

S—aSS +b

L’automate a pile A fourni par la preuve du théoréme 2.7.3 a les transitions
suivantes :

(a,q,a) — (g,¢)
(b:q,0) — (g;¢)
(.q,5) — (¢, 55a)
(.4,5) — (g,b)

Voici un calcul de A reconnaissant le mot abaabbb :

(abaabbb, q, S) F 4 (abaabbb, q, SSa) -4 (baabbb,q, SS) b 4 (baabbb, q, Sb) 4 (aabbb, q,S)
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4 (aabbb, q, SSa) 4 (abbb,q, SS) F 4 (abbb, q, SSSa) -4 (bbb, q, SSS) F* (bb,q,SS)
F4 (b,4,9) F (6,9,€)

h
. Le calcul
')

Notons la configuration (f,q,h) par le vecteur colonne <

précédent se note alors :

S [ aSs _ (S L ([0S C (S

abaabbb ) A\ abaabbb | A\ baabbd ) AN\ baabbb | A\ aabbb
aSS SS aSSS SSSN\ o [ SS

h“<aabbb)h“<abbb)h“<abbb >'_“4<bbb >'_A<bb >

(v )ra(?)

On wvoit que la suite des transitions de type (T2) utilisées dans ce calcul
forme une dérivation gauche de S en abaabbb dans la grammaire G. Les
transitions de type (T1) apparaissent comme des vérifications que les choix
de regles de dérivations engendrent effectivement le mot abaabbb. De facon
générale, un calcul de A simule une dérivation gauche et toute dérivation
gauche de G de S en un mot terminal est simulée par un calcul de A.

Exemple 2.7.5 Considérons le langage L := {u € {a,b}* | |u|s = |ulp}. Il
est reconnu par lautomate a pile A := ({a,b},{Q, F, F'},{q},Q,q,\) ou A
est constitué des transitions

(¢.Q) = (q.QF)
(0.9 > (¢.QF)
(¢,F) = (¢.FF)
(0.F) > (q.)
(¢.F) = (g9
(@.F) % (¢, F'F)
(.9 = (q,9)

Le symbole Q) est un marqueur de fond de pile. Le contenu de pile aprés
lecture de u représente la valeur de m(u) = |u|, — |uly, codée par FT™® si
m(u) > 0 et par F'~™) si7(u) < 0. La grammaire algébrique fournie par la
preuve du théoreme 2.7.3 a les régles suivantes :

g, q]—alq, F,q)lq, 2, q] +blg, F', qllq, 2, q] + £
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la, F,q]—alq, F,q]lq, F,q] +b
[q, F',q|—blq, F',q|[q, F',q] + a

Aprés renommage des variables on obtient la grammaire G = ({a,b},{S,T,T"'}, P, S)
ou, P consiste en les regles :

S—aTS+bI'S +¢e, T—aTT+b, T'=bT'T" + a.

Exercice 2.7.6 Montrer que la grammaire ci-dessus est non-ambigué
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Chapitre 3

Langages rationnels de
termes

3.1 Termes, F-algebres

Termes Un alphabet gradué est un couple (F, ar) ou ar est une application
de F' dans N. Un terme sur l'alphabet F' est un arbre planaire ¢ ordonné
étiqueté sur F' qui respecte les arités, en ce sens que :

Vu € dom(t),¥i € N, [(u - i) € dom(t)] & [i < ar(t(u)) — 1].

On note T(F') ’ensemble des termes sur alphabet gradué F.

Etant donné un alphabet gradué F' et un alphabet gradué de variables V,
toutes d’arité 0, on appelle terme sur F' avec des variables dans V' un terme
de T(FUV). Un terme t € T(FUV) est dit linéaire ssi chaque variable v € V/
a au plus une occurrence dans ¢. On dénote aussi par T(F,V) I’ ensemble
des termes sur l'alphabet gradué F' et ’ensemble de variables V.

F-algébres

Définition 3.1.1 Une F-algébre M est un tuple (D, (fO))cp) ou D est
un ensemble et, pour tout f € F, fM) est une application de D) dans

67
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D.
D est le domaine de M et les fM) sont les opérations de M.

T(F,V) est muni d’une structure de F-algebre en associant & chaque sym-
bole f € F d’arité k, Popération k-aire, f : T(F,V) — T(F,V) telle que,

~

pour tous t1,...,tx € T(F, V), f(to,...,tk—1) est le terme ¢ défini par :

dom(t) = {e}U[0-dom(ty)]...U[j dom(t;)]...U[(k—1)-dom(ty_1)],
te) = f
t(j-u) =: tj(u) pour tous j € [0,k — 1],u € dom(t;).

(Dans la pratique on omet souvent le “chapeau” sur le symbole f : f(a, b, g(b,a)),
par exemple, dénote le méme terme que f(a,b, g(b,a))).

Exemple 3.1.2 Soit l’alphabet gradué F := {f,m,a} avec ar: f — 2,m —
1,a — 0}. Nous définissons deuz F-algebres M; = (D, fi,m;,a;) (i €
{1,2}) comme suit :
Dy =7, filz,y) =z+y, mi(x):=—x, ay:=1.
Dy :={0,1,2}, fa(z,y) =2+ y(mod3), ma(x):= —x(mod3), az:=1.
Soit h : D1 — Do définie par
Vn € Z,h(n) := n(mod3).

Cette application h est un homomorphisme de F-algebre de M1 dans Ma.

Définition 3.1.3 Soient M; = (D;, (fM))ep) (i € {1,2}), deux F-algébres.
Un homomorphisme de F'-algébres de My dans Mo est une application
h : D1 — Dy qui est compatible avec les opérations i.e. telle que, pour
tout f € F et tous dy,...dy € D1 avec k = ar(f),

WM (dy, . di)) = FM2 (B(dr), - ).

La F-algebre T(F, V') possede la propriété universelle suivante :
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Théoréme 3.1.4 Soit M = (D, (fM) ;) une F-algébre et soit ¢ : V —
D une application. Alors, il existe un unique prolongement de ¢ en un ho-
momorphisme de F-algébres ® : T(F,V) — M.

Preuve : L’'unicité de ®(t) se prouve par récurrence sur [|t||. On constate
alors que 'application ® définie par cette valeur est bien un F-morphisme. O

Exemple 3.1.5 Soit l'alphabet gradué F := {a,b,#} avec ar : a — 1,b —
1,# + 0. Nous définissons une F-algebres M = (D, (f))cp) comme
suit :

D :={0,1,2}, H#M) .= 0 et les applications a®™) M) sont définies par le
tableau :

x |[0]1]2
aMz)y[1]2]1
bM(z) |0 |0

Soit h : T(F) — M lunique homomorphisme de F-algébre de T(F') dans
M. 1l associe a tout mot w# (ou w € {a,b}*), Uetat final atteint apres
lecture du mot miroir de w par l’automate A de la figure 3.1.

Par exemple, les valeurs de h sur les suffizes du mot w = aaabaababaaaaba
sont :

#

a#

ba+#

aba#

aabaF

aaaba

aaaabaFf
baaaaba#
abaaaaba4#
babaaaaba#
ababaaaaba#
aababaaaaba#t
baababaaaaba#
abaababaaaaba#
aabaababaaaaba#
aaabaababaaaaba#

R NP ONFORFRONFDNRFEORFRO
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F1G. 3.1 — Automate A.

Substitution de termes FEtant donnés, pour chaque variable v € V un
terme t, € T(F,V) on dénote par

{ve—t,|veV}
l'unique morphisme de F-algebre o : T(F,V) — T(F,V) tel que
Yv € Vivo =t,
(on dénote ici par to Iimage de t par o). L’application o : T(F, V) —
T(F,V) s’appelle une substitution.
Point de vue plus combinatoire : pour tout terme t € T(F,V), to est le

terme t' € T(F,V) obtenu en remplacant, dans ¢, chaque feuille étiquetée
par v par le terme t,.

Exemple 3.1.6 Soit F' := {F,m,a} avec ar(f) = 2,ar(m) = 1,ar(a) =0
et V := {vy,va} (les variables ont une arité nulle).

Soit t := f(m(m(v1)), f(ve, f(a,v1))) et
o :={v; « f(ve,m(a)), vo — m(f(a,a))}

On a alors

to = f(m(m(f(v2, m(a)))), f(m(f(a; a)), f(a, f(v2,m(a))))).

Substitution de langages P(T(F,V)) est muni d’une structure de F-
algebre en associant a chaque symbole f € F' d’arité k, 'opération k-aire, f :
P(T(F,V)) — P(T(F,V)) définie par : pour tous T1,...,T, € P(T(F,V)),

A

f(Tlu"'uTk) = {f(t177tl€‘tl ETluutkeTk}
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Définition 3.1.7 Etant donné un alphabet gradué F', on appelle substitu-
tion de langages toute application

o : P(T(F,V))— P(T(F,V))

vérifiant les 3 propriétés suivantes :

(S0) () =9

(S1) VE €N, f € F avec ar(f) = k,VAy,..., A, € P(T(F,V)), ®(f(A1,...,Ap)) =
f(@(A1),..., ®(Ay))

(S2) pour toute suite A, d’éléments de P(T(F,V)), ®(U,eny An) = Upen P(4n).

Remarquons que ® est entierement déterminée par (®({v}))vev.
Etant donnés, pour chaque variable v € V un ensemble de termes T, €
P(T(F,V)), on dénote par

{fve—T,|veV}

I'unique substitution de langages ® telle que Vv € V,v® =T,,.

Point de vue plus combinatoire : pour tout ensemble de termes T' € T(F, V),
T® est I'ensemble des termes t' € T(F, V) obtenus en remplagant, dans un
terme ¢ € T, chaque feuille étiquetée par v par un terme t, € T, (mais le
choix de t, peut étre différent d’une occurrence de v a une autre occurrence
de v dans le méme terme t).

Exemple 3.1.8 On reprend les alphabets F,V de l’exemple 3.1.6. Soit t :=
f(m(m(vl))v f(v2> f(a¢vl))); Ty = {f(v%m(a))v a}>T2 = {m(f(av a))} et
P = {’Ul — Tl, Vg < TQ}

On a alors

to = {f(m(m(f(v2,m(a)))), f(m(f(a,a)),f(a, f(va,m(a))))),
f(va,m(a)))), f(m(f(a,a)), f(a,a)))
), f(m(f(a,a)), f(a, f(va,m(a))))), f(m(m(a)),f(m(f(a,a)), f(a,a)))}-

Contextes On appelle contexte un terme de T(F, {e}) contenant exacte-
ment une occurrence de e (ol @ est une variable distinguée). Etant donné
un contexte C' et un terme ¢t € T(F’), on dénote par C[t] le terme C{e «— t}.
On dénote par Ci(F) 'ensemble des contextes sur F.
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3.2 Automates finis

Définition 3.2.1 (Automate) Un automate de termes est un 4-uplet, A =

<F7Q7Q+75> ot

— F est un alphabet gradué

- @ est un ensemble fini, I’ensemble des états

- Q4+ CQ est l’ensemble des états d’arrivée

- CT(FUQ) x Q est l’ensemble des transitions ; chaque transition est de
la forme :

f(q(]u q1,.-- an—l)_@

ou ar(f) = k.
1l est dit fini lorsque [’ensemble () est fini.

On appelle calcul (ou course) de 'automate A sur le terme ¢, toute applica-
tion p : dom(t) — @ telle que, Vu € dom(t) :

siar(t(u)) =k >1 alors t(u)(p(u0),...,p(u-(k—1)))—p(u) €d (3.1)

et
si ar(t(u)) =0 alors t(u)—p(u) € 6 (3.2)

Définition 3.2.2 Un terme t € T(F) est accepté (ou reconnu) par A, ssi il
existe un calcul p de A surt, tel que t(e) € Q4. On appelle langage accepté
(ou reconnu) par A, noté L 4, l’ensemble des termes acceptés (ou reconnnus)
par A.

Un langage L C T(F) est dit reconnaissable ssi il existe un automate fini
(de termes) A tel que L =L 4.

Exemple 3.2.3 Considérons l'automate fini de termes A = (F,Q,Q+,0)
ou F est lalphabet gradué de l’exemple 3.1.6, Q := {L1,0,1,2},Q+ = {2}
et 0 est formé des transitions suivantes :

a—Ll, m(L)—L1, m(L)—0, m(0)—1, m(l)—2

flg,r)—=L, f(0,9)—1, f(q.0)—=1 f(q,1)=2 f(1,q9)—2
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pour tous q,r € Q. On vérifie que Ly = {t € T(F) | Ju € dom(t),|u| =

2 et t(u) = m}. Autrement dit, A reconnait l’ensemble des termes qui possédent
un symbole m a distance 2 de la racine. La figure 3.2 montre deux courses
de A sur un méme terme.

F1G. 3.2 — Des courses de A.

On appelle relation de réduction immédiate de 'automate, notée — 4, la
plus petite relation binaire sur T(F'UQ) (ou les éléments de @) ont une arité
0), qui contient ¢ et qui est compatible avec les contextes c’est a dire :
R1-si (f(q1,---.qx),q) € 6 alors f(q1,...,qk) 24 g

R2-sit — 4t et si C est un contexte, alors C[t] — 4 C[t'].

On note — 4 la cloture réflexive et transitive de — 4. On appelle cette re-
lation la réduction associée a I'automate A. On remarque que, pour tout
terme ¢t € T(F) et tout état ¢ € Q, t — 4 ¢ ssi, il existe une course p de A
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sur ¢ telle que p(e) = q.

L’automate A est dit déterministe ssi pour tout f € F et tout ¢ € QF, il
existe au plus un état r € Q tel que f(¢)—r € 6.

L’automate A est dit complet ssi pour tout f € F et tout ¢ € QF, il existe
au moins un état g € Q tel que f(¢)—r € 6.

Exemple 3.2.4 Considérons l'automate fini de termes A" = (F,Q',Q",, ")
ot F est Ualphabet gradué de lexzemple 3.1.6, Q" := {0,1},Q’, = {0} et
est formé des transitions suivantes :

a—1, m(0)—0, m(1)—1,

£(0,0)-0, £(0,1)—1, f(1,0)—1 f(1,1)—0.

Cet aft A’ est déterministe et complet. On vérifie que Ly = {t € T(F) |
t posséde un nombre pair de symboles a}. La figure 3.3 montre la course de
A sur le terme de la figure 3.2.

Fi1c. 3.3 — La course de A’.

Théoréme 3.2.5 Soit A un automate fini de termes. On peut construire un
automate fini de termes B, tel que B est déterministe, complet et L4 = Lpg.
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Preuve : Soit A = (F,Q,Q+,d) un automate fini (non-déterministe) de
termes. Construisons un automate fini déterministe complet B tel que L4 =
Lp. Posons

B=(F,R,Ry,A)
ot R = P(Q), R+ = {P € P(Q),PN Qs+ # 0} A C T(FUP(Q)) x P(Q)

est I’ensemble de toutes les transitions de la forme :

f(Pla"'>Pk>—>{qu73p1ePla"'vzlpkepkv(f(plv"'vpk)vq)66}

pour f € Far(f) =k, P, P,,..., P, € P(Q). On démontre par récurrence
sur ||t|| que :

tSp{eeQ|t>aq}. (3.3)

Soit t € T(F). Comme B est déterministe et complet, il existe un unique
état R € R tel que t =g R. D’apres (3.3) on a alors :

teLy & 3q€Qy,t>uq
< JgeQ4y,q€R
= R€R+.

Donc Ly =Lg. O

3.3 Lemme d’itération

Etant donnés deux contextes C,C’ on note C o C’ la composition de ces
contextes, définie par
ColC :=C{e— ("}

I’expression C™ dénote alors la puissance n-ieme de C, pour cette opération
de composition.

Théoréme 3.3.1 Soit L C T(F) un langage reconnaissable. 1l existe un en-
tier k tel que, pour toutt € L , si||t|| > k, alors t se factorise ent = B[C|[d]]
avec B,C contextes, d € T(F) et

(1) Vn € N,B[C"[d]] € L

(2) IC| > 2

(3) IClll <k —1.
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Soit A un af reconnaissant L. Notons

¢:=max({ar(f), f € F} U{2}),c:= Card(QA)

et posons
ko=t 4o,

Lemme 3.3.2 Soit t un terme de hauteur inférieure ou égale a h. Alors
¢ < er+t

Preuve : On prouve par récurrence sur h que le nombre de noeuds de t de
longueur A est majoré par ¢*. Donc

It <O+t + . 405 "
Or Ptk = 27221 < ghl O
Montrons le théoreme 3.3.1.
Soit ¢t € L4 tel que ||t]] > k/¢ et soit p une course de A sur ¢ telle que
p(e) € Qa+. D’apres le lemme 3.3.2, il existe une branche b de T de longueur
au moins ¢ = Card(Q4) :

b:.l‘o,.l‘l,...,xp

avec p > Card(Q). Toutes les étiquettes p(zo), p(z1),...,p(zp) appar-
tiennent & @ 4, donc il existe un couple (7, ) € [0,p] x [0, p] tel que

i < jet p(z;) = p(z;).

Choisissons une branche b et un couple (i,7j), parmi ceux vérifiant la pro-
priété ci-dessus, tels que ||(¢t/z;)|| soit minimale. Notons ¢ = p(z;) = p(z;).
Définissons alors des contextes B, C' et un terme d par :

dom(B) := {u € dom(t) | z; Au}, Yu € dom(B)—{x;}, B(u) :=t(u), B(x;):=e,
dom(C) := {u e N* | z; - u € dom(t) et x; Az; - u},
Yu € dom(C) — {z; 'x;},Ou) := t(z; -u), Clz;'z;) =,
d:=t/z;.
On a alors t = B[C[d]] (voir la figure 3.4). Comme ¢ = p(x;) = p(x;) on a :

d>aq, Clgl Saq, Blgl Sape).
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Fia. 3.4 — La décomposition de ¢.

On en déduit que, pour tout n > 0, B[C™[d]] =4 p(e), donc B[C™[d]] € L,
ce qui est la propriété (1) demandée.

Le fait que x; # x; nous garantit que dom(C') a au moins deux éléments : €
et :1:;1:1:3-, ce qui prouve la propriété (2) demandée.

Enfin, si ||C[d]|| > k alors, I'un des sous-termes ¢’ de C'[d], dont la racine est
un fils de €, a une norme > k/¢ et par le raisonnement ci-dessus, ce sous-
terme t' posseéde une branche b’ sur laquelle la course p a une répétition, ce
qui contredirait la minimalité de ||t/z;||. Donc ||C[d]|| < k —1 i.e. 'inégalité
(3) est vérifiée.0

Corollaire 3.3.3 Etant donné un aft A, on peut décider si L(A) = 0.

En effet, d’apres le théoréme 3.3.1, L(A) reconnait au moins un terme ssi il
reconnalt au moins un terme de norme < k — 1.

Corollaire 3.3.4 FEtant donné un aft A, on peut décider si L(A) est infini.

En effet, d’apres le théoreme 3.3.1, L(A) reconnait une infinité de termes ssi
il reconnait au moins un terme ¢ tel que k < ||t|| < 2k.
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3.4 Propriétés de cloture

Nous souhaitons définir, pour les termes, une notion d’homomorphisme qui
n’exprime pas une compatibilité avec les opérations de F-algebre, mais
plutét une compatibilité avec la substitution. Une autre fagon de voir les
termes de T(F, V) est de les considérer comme des applications de T(F, V)
dans lui-méme. De ce point de vue un homomorphisme de termes est une
application qui est compatible avec I'opération de composition des applica-
tions.

Définition 3.4.1 Soient F, F’' des alphabets gradués et V un ensemble de
variables. On appelle homomorphisme de termes, de T(F,V) dans T(F',V)
toute application ¢ : T(F,V) — T(F', V) vérifiant

(HT1) Yo e V,p(v) =v

(HT2) VvVt e T(F,V),var(e(t)) Cvar(t)

(HT3) Vi, t' € T(F,V),Vv € V,p(t{v — t'}) = o(t){v — p(t')}

On remarquera qu’étant donné, pour tout symbole f € F d’arité k, un
termety € T(F',{v1,...,vt}), il existe un unique homomorphisme de termes
¢ : T(F, V) — T(F',V) tel que,

Vk e NNV e F,o(f(vi,...,v)) =ty

Exemple 3.4.2 Soit F := {f,m,a}, d’arités respectives 2,1,0 et F' :=
{f,m,a,b}, d’arités respectives 2,1,0,0. Soit H I’ unique homomorphiseme
de termes de T(F,V) dans T(F',V) tel que

H(f(v1,09)) = f(f(m(a), v2)v1), H(m(v1)) = f(v1,01), H(a)=b.

On obtient
H(m(f(f(a,a),m(a)))) =

FCF(f(mla), £(b,0)), f(f(m(a),b), b)), f(f(m(a), f(b, b)), f(f(m(a),b),b))).

Le calcul de H sur m(f(f(a,a),m(a))) est représenté sur les figures (3.5-
3.6).
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Fia. 3.5 — Image par H : le graphe.

Un homomorphisme de termes ¢ est dit linéaire ssi il envoie tout terme
linéaire sur un terme linéaire. Cette condition est équivalente au fait que
I'image de chaque f(vy,...,v;), pour chaque symbole f d’arité k, est un
terme linéaire.

Théoréme 3.4.3 La famille des langages reconnaissables de termes est close
par

1- union

2- complémentation

3- intersection

4- homomorphisme inverse

5- homomorphisme linéaire.

Nous utiliserons dans la preuve de ce théoréeme une notion plus large d’au-
tomate fini de termes.

Définition 3.4.4 Un automate généralisé de termes est un 5-uplet, A =

<F’ Qa Q-I-) 5> ot
— F est un alphabet gradué
- @ est un ensemble fini, [’ensemble des états
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Fic. 3.6 — Image par H : le terme.

- Q4+ CQ est l’ensemble des états d’arrivée
- CT(FUQ) x Q est l’ensemble des transitions ; chaque transition est de
l'une des deuz formes :

f(907Q17~-~7(1k—1) — T ou qi, T S Q7ar(f) =k (34)
g — 1 ouqreQ. (3.5)

La notion de course serait plus délicate a définir pour ces automates généralisés
que pour les automates ordinaires; en revanche, la notion de réduction as-
sociée a l'automate est définie exactement comme pour un automate ordi-
naire.

Lemme 3.4.5 FEtant donné un aft généralisé A on peut construire un aft
déterministe complet B tel que L4 = Lg.

La preuve de ce lemme est une adaptation de la preuve du théoreme 3.2.5.
La seule modification consiste & définir ’ensemble des transitions A comme
I’ensemble de toutes les transitions de la forme :

f(Ply"')Pk) —>{q€Q,E|p1 ePl,...,EkaePk,f(pl,...,pk) i).AQ}
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pour f € Fiar(f) =k, P, Ps,..., P, € P(Q). Nous prouvons le théoreme
3.4.3 en fournissant, pour chaque opération sur les langages, une opération
correspondante sur les automates.
Union :
Soient A = (F,Q,Q+,0), A" = (F, Q/,Q;L,(ﬂ deux aft. On peut supposer,
sans perte de généralité, que QNQ" = (). Posons B = (F, QU Q+UQ/+, JuU
0’). On vérifie que

Lp=LsULy.

Complémentation :

Soit A = (F,Q,Q+,0) un aft. On peut supposer, sans perte de généralité
(selon le théoreme 3.2.5) que A est déterministe complet . Posons B =
(F,Q,Q — Q+,9). On vérifie que

Intersection :

Comme LNL' = T(F)—((T(F)—L)J(T(F)—L")), la propriété de cloture par
intersection résulte des propriétés de cloture par union et complémentation.
Homomorphisme inverse :

Soit A = (F',Q,Q+,d) un aft déterministe et soit ¢ : T(F,V) — T(F',V)
un homomorphisme de termes. On étend ¢ en un homomorphisme de termes
@o: T(FUQ,V)— T(F'UQ,V) en posant : pour tout ¢ € Q,

o(q) =q

et pour tous f € F,v; € V, tels que ar(f) =k

S(f(vos -+ v6-1)) = o(f(vo, .-+, Vk—1))-

Posons B = (F,Q, Q4+, ) ou A est I'ensemble des transitions suivantes :

fqo,-- - qr-1)—q
SSi7 @(f(q(% v >Qk71)) i{A q. On vérifie que

Lg = ¢ '(La).

N.B. L’hypothese que A est déterministe est essentielle pour montrer que
les transitions de B sur ¢ simulent un calul de A sur ¢(t) : en effet les cal-
culs de A sur différentes copies de I'image d’un sous-terme de ¢ doivent étre
identiques.

Homomorphisme linéaire :
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Soit A = (F,Q,Q4+,0) un aft et soit ¢ : T(F, V) — T(F',V) un homomor-
phisme linéaire d’arbres.

Cas 1 Homomorphisme alphabétique.

On suppose ici que, pour tout symbole f € F, o(f(v1,...,v;)) = g(v1,...,v)
ol g € F'. Posons B = (F',Q,Q+, ), ol

A=A{e(f(q, .- q-1))—a | fqo,- - qk—1)—ag}.
On vérifie que
Lg = ¢(La).
Cas 2 Homomorphisme linéaire général.
Soit V' := {v1,...,vp,...} un ensemble de variables. Posons B = (F', Qp, QB+, \),
ol
Qp = {[to] | 3f € F|ar(f) = k,t est sous-terme de ¢(f(v1,...,vx)),
o substitution de V—Q} U{[q] | ¢ € Q},

QB+ ={[q] | g € Q+} et X est 'ensemble des transitions de 1'une des deux
formes :

f([trol, ... [tro])=[f (to, . . . tko)] (3.6)
ou les [t;o] et [f(ti0,...,tx0)] appartiennent a @,
[to]—[d] (3.7)

o [ta],[q] € Qp, t(vr,.. ., 0x) = e(f(v1,...,v8)) et f(vr0,...,000) = q.
Les transitions de la forme (3.6) permettent a B de simuler la reconnaissance
d’une image par ¢ d’un symbole f € F'; les transitions de la forme (3.7)
permettent & B de simuler une transition de 'automate A. On vérifie que

Lg = p(La).
0.
Nous introduisons ci-dessous deux opérations sur les ensembles de termes

qui généralisent les opérations de produit et d’étoile sur les ensembles de
mots.

Définition 3.4.6 Soit F' un alphabet gradué et V un ensemble de variables.
On définit, pour toute variable v € V et tout entier n € N, les opérations
oy, (n,v) et x, par : pour tous T,T' € P(T(F,V)),

1-To, T :=T{v T}

2- TOW) .= {4}, T HLY) .= T o, T(?V)

8- T* = Uyzo(T U {o}) ")
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Autrement dit I’élévation a la puissance (n,v) consiste & itérer, n fois, le
produit o,. On remarquera que 7™ n’est pas I'union des puissances (n,v)-
iemes de 7', mais 'union des puissances (n,v)-iemes de T'U {v}.

Exemple 3.4.7 Soient F' = {f,g,a} avec ar(f) = ar(g) = 2,ar(a) =
0,V =A{v,w,...} et T ={f(a,v)}. Alors

T(2’U) = T Oy T = {f(av f(av ’U))}a
(TU{h®) = (Tu{v}) o, (TU{w}) = {v, f(a,v), f(a, f(a,v))},
TG = {f(a, f(a, f(a, f(a, f(a,0)))))},

(TUh)® = {v, f(a,), f(a, f(a,0)), f(a, f(a, f(a,))), f(a, f(a, f(a, f(a,0)0))),
f(a, f(a, f(a, f(a, f(a,v)))))}-

T* est l’ensemble des termes de la forme représentée sur la figure 3.7,
que l'on nomme parfois “peignes droits”. Considérons maintenant T :=

@/Q
oy

«J

F1G. 3.7 — Un élément de T™*v.

{f(v,v)}. Alors

T = {f(f(v,0), f(v,0))},
(TU{o)@D = {o, f(0,0), F(f(0,0),0), f (v, f(0,0)), F(f(0,0), f(0,0))},
Tt = T({f}, {v})}.
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'

F1G. 3.8 — Un élément de R.

Le langage R = {f(w,v)}* o, {g(a,b)} est l’ensemble des termes de la
forme représentée sur la figure 3.8.

Théoréeme 3.4.8 Soit V un ensemble de variables. La famille des langages
reconnaissables de T(F,V') est close par les opérations o, et x, (pour tout
veV)

Preuve : Comme précédemment, nous prouvons le théoreme 3.4.8 en four-
nissant, pour chaque opération sur les langages, une opération correspon-
dante sur les automates.

Soient A; = (F U V,Ql,Q17+,51>, Ag = <F @] ‘/,QQ,Q27+,52> deux aft. On
suppose que Q1 N Q2 = .

Produit o, :

Posons B=(FUV,Q1UQ2,Q1,+,6) ol

0:=01UdbU{(q2,q1) | 2 € Q21 et v—a,q1} —{(v,q1) | v—u,q1}.

Toute course de l'automate B est obtenue en substituant des courses de
I’automate Ay dans une course de automate A1, puis en changeant chaque
étiquette g2 € Q2,4+ de la racine de chaque course de Ay en une étiquette ¢i,
telle que v—_4,¢1 (voir figure 3.9). On en déduit que Ly = Lg, {v <« L, }
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Ai
qi qf

Az

F1G. 3.9 — Une course de B.

ie. Ly =L, op La,.
Etoile %, :
Soit A = (FUV,Q,Q4,0). Comme Ly = (LU {v})*, on peut, sans perte
de généralité, supposer que v est reconnu par A. Posons C = (FUV,Q, Q4 , \)
ol

A:=3dUd, avec 0, :={q—q¢ | g€ Q1,¢ € Q,v—4q'}.

Toute course p de 'automate C sur un terme ¢ est, soit une course de 1’au-
tomate A, soit est obtenue en substituant une course ps de l'automate A
(sur un terme ¢y non-réduit & v) dans une course p; de 'automate C sur un
terme t1, en une feuille z telle que t1(z) = v, puis en affectant & p(z) une
valeur ¢/, telle que v— 4¢" (voir figure 3.10). Par récurrence sur la taille des

p1

<O
O

F1G. 3.10 — Une course de C.

termes, il en résulte que
Le C LY.
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Réciproquement, on peut montrer par récurrence sur la taille des termes que

Le D LY.

3.5 Automate minimal

Nous montrons ici que tout langage reconnaissable de termes admet un
unique automate déterministe complet dont le nombre d’états est minimum
et nous fournissons une méthode permettant de le calculer.

Définition 3.5.1 Morphisme d’automates de termes. Soient A; = (F, Qi, Qi+, 0;)
(i € {1,2}) des automates de termes. Un homomorphisme de A; dans As

est une application ¢ : Q1 — Qo vérifiant :

(HA].) Vk e NVf € Fi,Vqo,...,q.-1,9 € @1,

o,y ak-1)— 4,0 = f(¥(@),- -, P(qr-1))—A,0(q)

(HA2) Vg€ Q, q€ Qi+ = ¢(q) € Qa4

Nous définissons une équivalence = sur T(F') par :

t=t'ssi (VC eC(F),Clt] e L& C[t'] € L).
Lemme 3.5.2 L’équivalence = est une congruence de F'-algébre.

La relation = s’appelle la congruence syntaxique du langage L. Soit L C
T(F). Introduisons deux automates de termes qui reconnaissent L.

L = <F7 Q£7Q£,+75£>
ou

- Qc:=T(F)
— Qg+ = L est I'ensemble des états d’arrivée
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= Se = {f b t)—=f(tos- . tx) | f € Foar(f) = k, t; € T(F)}
M= <F7T(F)7Q+(L)75M>

ou

CQui={lfl= |t e T(F)}

 Qumy = {lf= te L)

= opm = A{f([tol=, - -, [te]l=)—[f(to,-- -, tk)]= | f € Fyar(f) =k, t; € T(F)}
Dans le cas de £ : pour tout terme t € T(F'),q € Qr,

ti>q<:>q:t

donc
(3 €Qr+ |t q) & (tEL)

l.e.
L, =L.

Dans le cas de M : soit 7 : T(F') — T(F')/ = la projection i.e. pour tout
terme ¢t € T(F),n(t) := [t]=. Comme = est une congruence de F-algebre, 7
est un homomorphisme de F-algebre. D’autre part,

m(t) EQm+ & T eL,n(t)=nt)
& tel
& teQr+

Donc 7 est un homomorphisme d’automates, ce qui entraine que L4 =
L,=L.

Théoréme 3.5.3 Soit L C T(F) et soit A un automate déterministe com-
plet. Les propriétés suivantes sont équivalentes :

(1) L=La

(2) 1l existe un homomorphisme d’automates ¢ : L — A

(3) Il existe un homomorphisme d’automates ¢ : A — M

Preuve : L’implication (2) = (1) résulte du fait que, s'il existe un homo-
morphisme d’automates de £ vers A alors Ly = L 4 et du fait que L, = L.
De méme, (3) = (1) résulte du fait que Ly = L.

1) = (2)

Supposons (1). Pour tout ¢t € T(F), définissons ¢(t) comme 'unique état
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g € Q4 tel que t 54 g et vérifions que c¢’est un homomorphisme d’auto-
mates.
Soit f € F,ar(f) = k,t; € T(F)(i € [0,k — 1]). Par définition de ¢,

ti a4 p(t;)

et si
flp(to),- - p(tk—1)—aq, (3.8)
par définition de la réduction de automate A on a :

*

f(t07' .. 7t]€—1) —Aq

donc
gO(f(to, e 7tk}—1) =dq.

La transition (3.8) s’écrit donc

flp(to), -y p(te—1)—ap(f(tos- - tk—1)

ce qui prouve la condition (HAl). D’autre part ¢t € L ssi ¢ est reconnu par
A ssi p(t) € Qa 4, ce qui prouve la condition (HA2).
1) = (3)
Supposons (1). Considérons les homorphismes 7 : L — M et ¢ : L — A.
Remarquons que, pour tous t,t' € T(F), si p(t) = ¢(t’), alors , pour tout
contexte C, Vg € Q,C[t] >4 q< C[t'] >4 q,donc Clt] € L & C[t'] € L.
Donc

(Kerg) C (Kerm). (3.9)

On définit alors une application 7 : Q4 — T(F')/ = par

T(p(t)) = 7 (t).

Cette égalité définit bien une application 7 car tout état ¢ € Q4 est de la
forme ¢(t) et, d’autre part, d’apres (3.9), le membre droit 7(t) ne dépend
pas du terme ¢ choisi parmi tous les termes dont I'image par ¢ est égale
a ¢. En utilisant le fait que ¢ et m sont des homomorphismes, on prouve
aisément que 7 est, lui-aussi, un homomorphisme. O

Corollaire 3.5.4 Soit L C T(F). Le langage L est reconnaissable ssi sa
congruence syntarique =1, a un index fini.
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Corollaire 3.5.5 Soit L C T(F') un langage reconnaissable. Alors

1- M est lautomate fini déterministe complet qui a le nombre minimum
d’états, parmi les aftd complets qui reconnaissent L.

2- Si M’ est un aftd complet qui reconnait L et qui a le méme nombre d’états

que M, alors M ~ M’.

Corollaire 3.5.6 Soit A un automate (de termes) fini déterministe com-
plet. On peut calculer 'automate minimal du langage L 4.

3.6 Expressions rationnelles

Définition 3.6.1 Soit I' un alphabet gradué et V un ensemble dénombrable
de variables (disjoint de F'). L’ensemble des parties rationnelles de T(F,V)
est le plus petit élément R de P(P(T(F,V))), vérifiant :

(i) pour tout terme t € T(F,V), {t} € R

(ii)) D € R et R est clos par union finie,

(iii) R est clos par toutes les opérations o, (v €V ),

(iv) R est clos par toutes les opérations %, (v € V).

On note RAT(T(F,V)) I'ensemble des parties rationnelles de T(F, V). Un
langage L C T(F,V) est dit rationnel ssi il appartient a RAT(T(F,V)).
Plus concretement : L est rationnel ssi il existe une expression arithmétique
correctement formée, dont les opérandes sont des singletons et dont les
opérations sont U, o,,*,. On appelle expression rationnelle une telle ex-
pression. Bien sir, dans une expression rationnelle, seul un nombre fini
d’opérations peut apparaitre.

Théoréme 3.6.2 Soit L C T(F). Le langage L est reconnaissable ssi il est
rationnel.

Preuve : 1- Tout singleton est reconnaissable, d’apres le théoreme 3.4.3,
REC(T(F,V))) possede le langage vide, est clos par union et d’apres le
théoreme 3.4.8, REC(T(F,V))) est clos par les opérations o,,*,. On en
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conclut que
RAT(T(F,V)) C REC(T(F,V)).

2- Montrons que tout langage reconnaissable de termes est rationnel. Soit
A= (F,Q,Q+,0) un aft. Supposons que F'N Q = ). Nous avons défini une
notion de course de A sur un terme de T(F). Nous étendons cette notion
aux termes de T(F, Q) en appelant E-course de A sur un terme ¢t € T(F, Q),
toute application p : dom(t) — @ telle que, Vu € dom(t) :

siar(t(u)) =k >1 alors t(u)(p(u0,...,p(u-(k—1)))—p(u) €6 (3.10)

et
si ar(t(u)) =0 alors t(u)—p(u) € 0 ou t(u) = p(u). (3.11)

On remarquera que, aucune regle de § n’a un membre gauche appartenant
a @ ; dong, si p est une E-course sur ¢ et u est une feuille de ¢ étiquetée sur
@, alors p(u) = t(u). Un terme t € T(F, Q) est dit E-accepté (ou reconnu)
par A, ssi il existe un E-calcul p de A sur ¢, tel que t(e) € Q.

Soit p un E-calcul de A. On appelle intérieur de p, et 'on note I(p), I'en-
semble d’états :

I(p) == {q € Q | Ju € dom(p),u # €,u0 € dom(p), p(u) = q}.
Pour toute partie R C @ et tout ¢ € @, on note

R._ . —
Ly ={t € T(F,Q) | 3p: dom(t) — Q, p est une E—course de A, p(¢) = q et I(p) C R}.

Nous prouvons, par induction sur |R|, que, pour tout R C @ et tout g € @,
le langage Lff est une partie rationnelle de T(F, Q).

Base : R = 0.

Alors Lg = {t € T(F,Q) | h(t) < 1,t 54 q}, qui est fini, donc rationnel
(clauses (i-ii)).

’

Etape d’induction : Soit RC Q,r € Q — R,q € Q.

RU{r} _ TR R R\ *
LB = LRy (LEo, (LE)™).

T

Revenons maintenant au langage L 4. Pour tout ¢ € ) posons

Ty, :={feFlar(f) =0, f—aq}.
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Numfrotons les états : Q = {q1,...,qn}. On a alors
La= |J L& oqg Ty 04, Ty - - 0g, Ty (3.12)
qEQ+

Comme les langages L? sont rationnels et les langages Tj; sont finis, la for-
mule (3.12) montre que L 4 est rationnel. O
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Chapitre 4

Logique Monadique du
Second Ordre

4.1 Syntaxe et sémantique

Les formules Soit & = {r1,...,r,} une signature consistant en n sym-
boles de relation munis chacun d’une arité : le symbole r; a une arité

(pi»7i) € N2,

Soient Vi = {z,y,2,...,},Vo = {X,Y,Z ...} deux ensembles de variables :
les variables d’ordre 1 et d’ordre 2, respectivement. L’ensemble des formules
de logique Monadique du Second-Ordre sur S est défini inductivement par :
e pour tout z € V1,Y, X € Vs,

reX, YCX

sont des formules MSO
e pour tout r € S d’arité (p,7) et tous z1,...x, € Vi, X1...X; € Vs

(1, ... Tp, X1 ... X7)

est une formule MSO
e si &, U sont des formules MSO alors

-0, DV, AT, DT, b T

93
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sont des formules MSO.
e si ® est une formule MSO et z € V1, X € V5 alors

2.8, Vo.®, IX.0, VX.O

sont des formules MSO.

Les interprétations Soit S une signature relationnelle. On appelle struc-
ture sur la signature § un t-uple

M= (D0 00 (30

ott D™ est un ensemble (le domaine de la structure), et pour tout i € [1, 7],
0 C (D) x (P(DOO)).

Exemple 4.1.1 Considérons la signature S := {P, E'} avec P d’ arité (3,0)
et E d’ arité (2,0). Nous donnons ci-dessous deuzx structures sur cette si-

gnature.
N = (D), pMN) p(N)

est définie par

DM =N, P™ = {(z,y,2) e N | a4y =z}, BN :={(z,y) e N? |z =y}
M= (DM pO0 B0y

est définie par

DM = {0,1,2,3,4}; P = {(z,y,2) € {0,1,2,3,4}® [z @y = 2},
EN = {(z,9) €{0,1,2,3,4}% |z =y}

ot la lov de composition & est définie par la table

efol1]2]3]4
ofoJ1]2]34
112342
212(34]2]|3
313|4(2]3]4
4 14121342
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Une valuation sur la structure M est une application v : (V; U Va) — Dy U
P(Dxq) telle que, pour tout x € Vy, v(x) € Dy et pour tout X € Vo, v(X) €
P(D)-

La valeur de vérité d’'une formule MSO dans une structure M pour une
valuation v est obtenue, intuitivement, en attribuant aux formules atomiques
la valeur 1 (resp. 0), si la formule exprime un fait vrai (resp. faux) dans
M, puis en interprétant les connecteurs et les quantificateurs selon I'usage
courant en mathématique. Plus formellement, on introduit le symbole |=
et on définit, pour tout couple (M, v) formé d’une structure sur la signature
S et d’une valuation sur cette structure et toute formule MSO & sur la
signature S, la validité de

(M,v) = .

La définition procede par induction structurelle sur .
Formules atomiques :

Mv)E ze X
ssi v(z) € v(X).

Mry)EYCX
ssi v(Y) C v(X).

M,v) E r(z,...2p, X1 ... X7)

ssi (v(21),...v(x,),v(X1) ... v(X;)) € rO,
Connecteurs :

(M,v) = ~®

ssi, la relation (M, v) = ® n’est pas vérifiée.

M,v) = oV U
ssi, (M,v) = @) ou (M,v) = V).
etc...
Quantificateurs :

M,v) = Jz.®
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ssi, il existe un élément d € DM | tel que la relation (M,r/) |= & est

vérifiée par la valuation v/ définie par Yy € V; — {z}, V' (y) = v(y), V' (z):=
d, VX € Vo,V (X) := v(X).

(M,v) = Vz.®
ssi, pour tout élément d € D™ | la relation (M,) |= ® est vérifiée par
la valuation v/ définie par Yy € Vy — {z},V/(y) :=v(y), V' (z) :=d, VX €
Vo, V(X)) = v(X).
Des clauses similaires définissent “(M,v) = 3X.®” et “(M,v) = VX.9".

Exemple 4.1.2 (on continue 'exemple 4.1.1). Examinons la formule
¢ .= Va.Vy Yy Vt.(P(z,y,t) N P(x, z,t)) — E(y, 2).

Cette formule est vraie dans N car la loi d’addition est simplifiable a gauche.
(i.e. x+y = x4z = y = z). Par contre, ® est fausse dans M car 20 = 203
mais 0 # 3. Autrement écrit :

N @

mais par contre,

M .
Ezaminons maintenant la formule
V:=Vy- P(z,y,y),
et les valuations suivantes dans N :
v(z) =0, Yoe V) —{z},v(v):=3; VX € Vo,v(X) :={2,5}

w(x) =1, YoeV, —{z},pu(v) =7 VX € Vo, u(X) :={1,2,39}

On vérifie que :
N,v) = W, (N,) = .

Remarquons que seule la valeur v(x) (resp. p(x)) influe sur la validité de
U, car c’est la seule variable libre (i.e. qui apparait sans étre l'objet d’une
quantification) de V.
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4.2 Ensembles de mots définissables en MSO

Etant donné un alphabet A, nous lui associons une signature MSO Sy
comme suit :

Sa:={P,|ac A} U{S}
ou chaque P, est d’arité (1,0) et S est d’arité (2,0). Un mot w € A* peut
“naturellement” étre vu comme une structure sur la signature Sy en posant

DW= {0,1,... |w| — 1}
et pour tout ¢,5 € D),
PW) .= {i e D) | wli] = a}

S(w) — {(’L,]) c D(W) % D(w) ‘ 141 :]}

Chaque formule MSO, close, ® sur la signature Sy définit alors le langage
des mots qui sont des modeles de P :

L(®) = {we A" |w = @}

Un langage L C A* est dit MSO-définissable ssi, il existe une formule MSO
® sur la signature Sy telle que L = L(®).

Théoréme 4.2.1 (Biichi,1960) Soit A un alphabet fini et Sy la signature
MSO associée. Un langage L C A* est rationnel ssi il est MSO-définissable.

Partie 1 : Montrons que tout rationnel est définissable par une formule
MSO, close.

Soit L un langage rationnel de A* (nous supposerons, dans un premier temps
que € ¢ L). Soit A = (A,Q,I,F,d) un automate fini reconnaissant L (ici
I C @ est 'ensemble des états initiaux et F est 'ensemble des états finaux).
Construisons une formule MSO @ qui exprime 'existence d’un calcul réussi
de A.

Notons @ = {q1,2,-..,qn}. L’idée est de coder un calcul

pogpl“'pk%pkﬂ'“pe
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de A sur le mot w =ag---ay---ag_1 (avec £ > 1) par le nouveau mot

(po, ao) - -+ (Pk> ak) - - (pe—1, ap—1) (4.1)

et d’exprimer 'existence de cet étiquetage par une formule MSO. Introdui-
sons une famille de variables d’ordre 2, X7, ..., X,, (X; représente I’ensemble
des positions k étiquetées par (g;, ar), ol ai est une lettre quelconque de A,
dans le “mot-calcul” (4.1)). Considérons les prédicats auxiliaires :

— Prem(z) : x est l'entier 0.

— Der(x) : x est entier maximum de dom(w).
— Emptydom : le domaine est ’ensemble vide.
— Empty(X) : X est 'ensemble vide.

— Emptyinter(X,Y) : X NY est vide.

— Part(Xy,...,X,) : les ensembles Xi,...,X,, sont disjoints et ont une
union égale a dom(w).

— Initial(z) : x appartient a un ensemble X; avec ¢; € I.

— Final(xz) : = appartient & un ensemble X; et il existe une transition
(gi,a,q;) avec P,(z) et gj € F.

— Trans(x,y) : il existe (¢;,a,q;) € 0 tel que x € X;, P,(z),y € Xj.

Ces prédicats sont exprimables par les formules MSO suivantes :

— Prem(z) est exprimé par : Vy, =S(y, x)

Der(z) : Vy - =S(z,y)

— Emptydom : VX -VY - X CY

Empty(X) : VY - X CY.
- Emptyinter(X,Y) :VZ -Vz- (zre X Nz €eY) -z € Z.

= Part(Xy,..., Xn) : Nicicjcn Emptyinter (X;, X;) A (Y2, Vicicp, @ € X)
= Init(z) : V1 v € X;.
Final(z) : \/(qi»a,qﬁefi x € X; N\ Py(x).

qEr
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— Trans(z,y) : V(qi,a,qj)eé(x € Xi N Py(z) Ny € Xj).
Sie ¢ L, on pose alors :

0] = 4X,-3dXs-...-3X, - Vx - Vy -
Part(Xy,...,X,) A (Prem(z) — Init(z)) A (Der(x) — Final(z))
A (S(x,y) — Trans(x,y))
A-Emptydom (4.2)

Sie € L, on omet la derniere ligne dans la définition (4.2) de ®.

Partie 2 :

Montrons que tout langage défini par une formule MSO2 @, close, est ra-
tionnel.

Etape 1 : Afin de rendre cette preuve plus aisée, on se ramene & des for-
mules sur une signature modifiée, ou tous les symboles de relations ont
des arguments d’ordre 2 (i.e. des variables qui représentent des ensembles).
Définissons la signature MSO Sy o par :

Sazi={P,|ac AyU{S}

ou chaque P, est d’arité (0,1) et S est d’arité (0,2). La signification de P, S
sur un mot w € A* et une valuation v est donnée par :

P .= {P e P(D™)) | Vi e P,wli] = a}

SW = {(P,Q) | P,Q € P(D™),Vie P¥je€Q,i+1=j}

Appelons logique MSO2, sur la signature Sy o, la logique MSO sur la si-
gnature S42, que l'on restreint aux formules qui ne comportent que des
variables de Vs.

Lemme 4.2.2 Toute formule MSO sur Sy est équivalente a une formule
MSO2 sur Sap.

(une formule est dite équivalente a une autre si elle a exactement les mémes
modeles).

Preuve : On peut tout d’abord restreindre les connecteurs a -,V et les
quantificateurs a 3. On associe ensuite a chaque variable x € V; une nouvelle
variable Z, € V5. Etant donnée ®, formule MSO sur S4, on définit une
formule MSO2 & sur S A,2, par induction structurelle :
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si®=XCY alors ® =&

si @ = S(z,y) alors = Sing(Z w) N Sing(Zy) NS(Zy, Zy)

si @, U sont des formules MSO alors =® = =&, &V U =d Vv U.

si @ est une formule MSO et z € V; alors 3z. = 37, - Sing(Zy) A i)
si @ est une formule MSO et X € Vs alors 3X.® = 3X - &

ou Sing(X) est la formule suivante, qui exprime que X est un singleton :

Sing(X) = 3JY - =(X CY)
A (VWYY CX)= (Y CY)V (X CY))
O
Etape 2 : On souhaite démontrer que tout langage défini par une formule
MSO2 @, close, est rationnel. On envisage de procéder par induction struc-
turelle sur ®, ce qui nous amene a associer un langage a toute formule @,
méme lorsqu’elle comporte des variables libres.
—
Soit n € Nyw € ({0,1}" x A)* et X = (X1,...,X,,) € V¥. On associe au
mot w la valuation :

vy : Xi — {k € dom(w) | m(wlk]) =1}, X € Vo —{Xq,..., Xp} — 0.

_
On peut alors associer a chaque formule ® et vecteur X de variables, le
langage de ses modeles :

L@, X) = {w € ({0,1" x 4)" | (mos1(w), ) = @}

Exemple 4.2.3 Prenons ® =X CY, n:=2, X = (X,Y), A:={a,b,c}
et considerons les deux mots de A* :

= (0,0,a)(1,1,6)(0,1,a)(0,1,b)(1,1,¢) w":= (0,0,a)(1,0,b)(0,1,a)(0,1,b)(1,1,¢)(0,0,c).
On vérifie que w = ® tandis que w f=P. Par conséquent w € L(P, Y) et

w ¢ L(®, X).

Lemme 4.2.4 Pour toute formule MSO2 ® (sur Sap) et tout vecteur X
—
contenant les variables de ®, le langage L(®, X)) est rationnel.

Preuve : On prouve ce lemme par induction structurelle sur .
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e BP=XCYetX=(X,Y,Xs,...,Xn)
Considérons ’homomorphisme h : ({0,1}" x A)* — ({0,1}?)* défini par
h(bl,bg, e ,bn,a) = (bl,bg). On a

L(@, X) = b7 ({(0,0), (0,1), (1,1)}*)

qui est bien rationnel (car les langages rationnels sont clos par homomor-
phisme inverse).

e O =S(X,Y)et X = (X,Y, X3, ..., Xn).
Posons B; := {(0,0),(0,1)}, B2 := {(0,0), (1,0)}.

L(@, X) = h™ (B} U B3 U{(0,0)}" - {(1,0)(0,1) - {(0,0)}")

qui est bien rationnel (car les langages rationnels sont clos par homomor-
phisme inverse).
[ ] @ = —|\IJ

L(®, X) = ({0,1}" x A)* — L(¥, X),

_
qui est bien rationnel car, par hypothese de récurrence, L(¥, X) est ra-
tionnel et les langages rationnels sont clos par complémentaire).

e & =T,V Uy

L(®, X) = L(Ty, X) UL(Ts, X).

Comme V¥, W5 sont des sous-formules de P, )_f contient bien toutes les
variables de Wy (resp. Ws) et, par hypothese de récurrence, les langages
L(v;, )_f) sont rationnels. La formule ci-dessus entraine alors que L(®, )_(>)
est rationnel (car les langages rationnels sont clos par union).

e D=3X Vet X = (X, Xa,...,Xn)
Considérons ’homomorphisme 7 : ({0,1}" x A)* — ({0,1}"~1 x A)* défini
par w(by,ba,...,bn,a) = (ba,..., by, a).

—

L(®, X) = 7 (r(L(¥, X))),

N
donc L(®, X) est rationnel (car les langages rationnels sont clos par ho-
momorphismes directs et inverses).

(]

—
Achevons la partie 2 : Soit ® une formule close. Soit X = (Xi,...,X,) un
vecteur de variables contenant 1’ensemble des variables de ®. On a établi plus
—
haut que L(®, X) est rationnel. Comme ® est close, pour tout mot w € A*,
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w = & si et seulement si il existe une valuation v telle que (w,v) = ® si
et seulement si Jw’ € ({0,1}" x A)* | (mpp1 (W), v) E @ et mpi1(w') = w.
Donc
—
L(®) = mn1(L(®, X)),

et comme les langages rationnels sont clos par homomorphisme, L(®) est
rationnel.

Preuve du théoreme 4.2.1 :

la partie 1 montre que tout rationnel de mots est définissable en logique
MSO et la partie 2 montre que tout ensemble de mots définissable en lo-
gique MSO est rationnel.O

4.3 Ensembles de termes definissables en MSO

Etant donné un alphabet gradué F', nous lui associons une signature MSO
Sr comme suit :

SF::{Pf|f€F}U{Sk‘0§k‘§K—1}

ou K :=max{ar(f) | f € F}. Un terme ¢t € T(F') peut “naturellement” étre
vu comme une structure sur la signature Sg en posant

D := dom(t)

PY = {ue D™ |tu] = f}, S = {(u,v) € D® x D@ |u-k = v}.
Chaque formule MSO, close, ® sur la signature S4 définit alors le langage
des termes qui sont des modeles de P :

L(®):={te T(F)|t= o}

Un langage L C T(F) est dit MSO-définissable ssi, il existe une formule
MSO & sur la signature Sg telle que L = L(®).

Théoréme 4.3.1 (Thatcher-Wright, 1968) Soit F' un alphabet gradué
fini et Sp la signature MSO associée. Un langage de termes L C T(F') est
rationnel ssi il est MSO-définissable.
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On adapte la preuve du théoréme sur les mots.

Partie 1 : Tout langage rationnel est définissable

Cette fois-ci, on construit une formule ¢ qui exprime ’existence d’une “cour-
se” de l'automate fini sur le terme t.

Partie 2 : Tout langage définissable est rationnel.

Etape 1 : Toute formule M SO est equivalente a une formule de M SO2
Etape 2:

- Toute formule atomique de M SO2 a un ensemble de modeles rationnel.

- Les connecteurs et les quantificateurs conservent la rationnalité : en ef-
fet les langages rationnels de termes sont clos par complémentation, union,
homomorphismes alphabétiques directs et homomorphismes inverses.
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Chapitre 5

Langages récursivement
énumeérables de mots

5.1 Grammaires contextuelles

Définition 5.1.1 Une grammaire contextuelle est un quadruple < X,V, P, S >
ou X etV sont deux alphabets disjoints, S est un élément de V et P est un
ensemble fini de couples de la forme

ol B — amp

ova,fe(XUV)*TeVetme (XUV)T.

Les éléments de P sont appelés les régles de la grammaire. On remarquera
que le mot m ne peut pas pas étre vide dans la définition précédente. La
définition 2.2.2 de la notion de dérivation directe reste valable pour les gram-
maires contextuelles. La relation de dérivation, notée —¢, est la fermetu-
reréflexive et transitive de la relation —¢. Le langage engendré par G, noté
Lg est défini par

Lg:={weX*|S Sgw}

Un langage L C X* est dit contextuel ssi il existe une grammaire contex-
tuelle G telle que L = Lg. On note C'S(X™*) I'ensemble des langages contex-

105
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tuels sur 'alphabet X (les initiales CS évoquent le mot anglais “context-
sensitive” qui signifie “sensible au contexte”).

Proposition 5.1.2 L’ensemble CS(X™*) est fermé par
1- substitution contextuelle de P(X™*) dans P(X™).

2- homomorphisme de X* dans X*.

3- inverse d’un homomorphisme de X* dans X*.

4- union.

5- produit.

6- étoile.

7- intersection avec les rationnels.

Preuve : La propriété 1 se prouve comme pour l’ensemble des langages
algébriques. Les propriétés 2,4,5,6 s’en déduisent immédiatement. La pro-
priété 7 se prouve de facon analogue a la proposition 2.6.4. On en déduit la
propriété 3 en décomposant un homomorphisme en 3 opérations, comme on
I’a vu dans la preuve de la proposition 2.6.5. O

Proposition 5.1.3 L’ensemble CS(X™) est fermé par intersection.

Esquisse de preuve : La preuve la plus naturelle de cette propriété consiste
a définir une classe d’automates qui reconnaissent exactement les langages
contextuels. Il s’agit des “machines de Turing linéairement bornées”. L’ idée
intuitive est que, un langage L est CS ssi, il est possible de tester qu’ un mot
w € L au moyen d’'un programme, qui n’utiliserait qu'un espace mémoire
comportant au plus & - |w| bits (ot k est un entier, qui dépend de L mais ne
dépend pas de w). Un tel programme est dit fonctionner en espace linéaire.
On montre alors aisément que si Lq, Lo sont reconnus en espace linéaire
(par des programmes P, P,), alors il existe un programme Ps, qui reconnait
Las, N L, en espace linéaire. O

Théoréme 5.1.4 (Szelepcsényi-Immerman 88) L’ensemble C'S(X*) est
fermé par complémentation.
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Ce théoreme a une preuve tres délicate, qui repose, elle aussi, sur les MT
linéairement bornées.

5.2 Grammaires a structure de phrase

Définition 5.2.1 Une grammaire a structures de phrases est un quadruple
< X, V,P, S > ou X etV sont deux alphabets disjoints, S est un élément
de V et P est une partie finie de (X UV)*V(XUV)* x (X UV)*.

Les éléments de P sont les regles de la grammaire. La seule restriction im-
posée par cette définition aux régles de grammaire est que, (u,v) € P = u
contient au moins une lettre de V. Remarquons que v peut étre le mot vide.

Exemple 5.2.2 Considérons la grammaire G := ({a,b,c},{S, A, B,C,C}, P, S)
dont l’ensemble de régles est constitué de :

S—ABC (5.1)
ABC—AABBCC ABC—AABBCC (5.2)
BC—CB (5.3)
CB—BC (5.4)

A—a B—b (5.5)

C—c CC—Cec (5.6)

Vérifions que Lg = {a"b"c" | n > 1}.
On vérifie le mot particulier :

S —¢q abe.

On a
ABC —qg A-ABC - BC

dont on déduit, par récurrence sur n que, pour tout n > 0,

ABC —¢g A" - ABC - (BC)" (5.7)
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En wutilisant la régle de départ (5.1), puis (5.2) et une commutation (5.3),
on obtient

S —g ABC —g AABBCC —g A- ABC - BC (5.8)
En utilisant une suite de régles (5.3-5.4), on obtient
AA™ . ABC - (BC)"BC 5 AVP2Bnt2cntic (5.9)
En enchainant (5.8)(5.7)(5.9) on obtient
S S APT2RrR2om G
et on appliquant ensuite des régles (5.6), puis (5.5)
S S a2t
Nous avons ainsi prouvé que
Lg O {a™b"c" | n > 1}.
Montrons linclusion réciproque. Le premier fait est que le rationnel
R:={S}U({A,a}* - {B,b,C}*-{C,c} - c*

est saturé par la relation —¢ i.e., siw € R et w—qw' alors w' € R. Comme
S € R on en conclut que Lg C R.
Le second fait est que les trois nombres

(wlgaay — wlBey, [wliaae — [wlceay: 1WlBn — Wliceey

sont invariants par la relation —g. Comme ces trois mombres sont nuls
lorsque w = S, on en conclut que Lg C {w € {A,a,B,b,C,c,C,S}* |
lwl{aey = [wliBpy = [wlicecy}-

Des deux inclusions ci-dessus on peut conclure que
Lg C {a™b"c" | n > 1},
ce qui achéve notre vérification.

Une grammaire SP < X,V, P, S > est dite croissante ssi, pour toute regle
(u,v) € P, |u] < |v|.
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Proposition 5.2.3 Un langage L est engendré par une grammaire contex-
tuelle ssi il est engendré par une grammaire SP croissante.

Esquisse de preuve : 1- Toute grammaire contextuelle est croissante.

2- Soit G =< X, V, P,o > une grammaire SP croissante. Nous décrivons une
méthode de transformation de G' en une grammaire CS G’, équivalente & G.
On appelle regle c.f. (“context-free” i.e. sans-contexte, en Anglais), une regle
de la forme S—m.

Etape 1 : Par la transformation déja utilisée pour la forme normale de
Chomsky, on transforme G en G1, croissante, dont toute regle est, soit c.f.,
soit dans V* x V*.

Etape 2 : On se ramene a des regles soit c.f., soit conservant la longueur,
par la transformation suivante. Toute regle r :

Sl...Sp—>T1 ...Tpr+1...Tq
avec 2 < p < q,5;,T; € V, est remplacée par 'ensemble de deux regles
Sl e Sp—>T1 ce Tp—lTp+1 .. Tqu, Ur—>Tp+1 ‘e Tq

ou U, est une nouvelle variable. On obtient ainsi Gs.
Etape 3 : On se ramene a des regles soit c.f., soit de longueur 2, par la
transformation suivante. Toute regle 7 :

Sl...Sp—>T1...Tp
avec 3 < p, est remplacée par ’ensemble de p — 1 regles

5152 — TiUy
UiSs — ThU,

Up—25p — TpTp

ou Uy,...,U,—2 sont de nouvelles variables (chaque traitement d’une regle
r entraine la création de nouvelles variables U;).On obtient ainsi Gs.

Etape 4 : On se ramene a des regles soit c.f., soit contextuelles, par la
transformation suivante. Toute regle r :

SlSQ—>T1T2
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avec S1 # 11 et Sy # Tb est remplacée par 'ensemble de 4 régles

515y — 815
518y — 515
518, — ST
SiT, — Ty

On obtient ainsi G4 et 'on pose G’ := Gjy.

On démontre aisément, pour chaque étape de transformation, que u Lgi
v = u igi 41 v. La réciproque n’est vraie que pour des mots u,v écrits
sur I'alphabet des variables de la grammaire G; union I'alphabet X. Cette
réciproque est plus délicate a prouver formellement. On trouvera a la section
5.4 une démarche possible pour construire une telle preuve. O

Exemple 5.2.4 En appliquant la transformation de l’étape 4 da la gram-
maire croissante de lexemple 5.2.2 on obtient la grammaire contextuelle
équivalente G' := ({a,b,c},{S, A, B, By, By, C,Cy,Co,C,C3}, P, S)

S—ABC
ABC—AABBCC ABC—AABBCC
BC—BCY, BC1—BCy, BCi—BB, BiB—CB
CB—CBy, CBy—(C3By, (C9By—(C2C, CoC—BC
A—a, B—b
C—c
CC—CCs, CC3—C5Cs, C3C3—Cs¢, C3c—Cec

Un langage est dit récursivement énumérable ssi il est engendré par une
grammaire & structure de phrase (pas nécessairement croissante). On note
RE(X*) I'ensemble des langages récursivement énumérables sur ’alphabet
X.

Intuitivement : Un langage L est RE ssi, il existe un programme P, qui
prenant en entrée n’importe quel entier n, s’arréte toujours apres un temps
de calcul fini, en imprimant un mot w(n) sur Palphabet X et qui énumere
les mots de L i.e.

L ={w(n)|n >0}
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On remarquera que, cette fois-ci, aucune restriction sur les ressources en
temps et espace n’est imposée au programme P. Le programme P ne permet
pas, a priori, de tester qu'un mot w appartient a L : si on constate que
w = w(n), alors on est stir que w € L ; mais si ’on constate que w ¢ {w(n) |
0 <n < M}, on ne sait pas 8'il existe un entier n’ > M tel que w = w(n')
ou bien si w ¢ L.

Proposition 5.2.5 L’ensemble RE(X™) est fermé par

1- substitution récursivement énumérable de P(X*) dans P(X™).
2- homomorphisme de X* dans X*.

3- inverse d’un homomorphisme de X* dans X*.

4- union.

5- produit.

6- étoile.

7- intersection.

L’ensemble RE(X™) n’est pas fermé par complémentation.

Esquisse de preuve : La propriété 1 se prouve comme pour I’ensemble des
langages algébriques. Les propriétés 2,4,5,6 s’en déduisent immédiatement.
La propriété 7 se prouve en définissant une classes d’automates, les ma-
chines de Turing, qui reconnaissent exactement les langages récursivement
énumérables. On en déduit la propriété 3 en décomposant un homomor-
phisme en 3 opérations, comme on l’a vu dans la preuve de la proposition
2.6.5.

La non-cloture par complémentation se prouve “par diagonalisation”. Soit
Go,G1,...,Gy, ..., une énumération effective des grammaires SP sur 'al-
phabet {a}. Posons

D:={d"|d"€Lg,}, E:=a"—D

Montrons que E n’est pas RE. Si F était RE, alors il existerait n € N tel
que
E=Lg,.

On aurait alors la suite d’équivalences :
"€ Esad"¢Dead" ¢Llg, <ad" ¢F

ce qui est contradictoire. On en conclut que E n’est pas RE.
En revanche, on peut énumérer, au moyen d’un programme, les éléments de
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D : on classe, selon un ordre lexicographique, les couples (G, d) formés d’une
grammaire SP G et d’une dérivation d dans G. Le programme énumere tous
les couples

(Go,do), ..., (G, dk), ...,

-a la fin de la génération de (G, dy), il imprime le mot a’™ dans le cas ou la
dérivation dj est terminale et se termine par a™,

- sinon il n’imprime rien et passe au calcul de (Giy1,dk11)-

Ce programme énumere les éléments de D, donc D est RE. O

5.3 Hiérarchie de Chomsky

Nous avons étudié plusieurs ensembles de langages de mots :

3- I'ensemble des langages rationnels RAT(X™)

2- I’'ensemble des langages algébriques ALG(X™)

1- ensemble des langages contextuels C'S(X™*)

0- 'ensemble des langages récursivement énumérables RE(X™)

On appelle “hiérarchie de Chomsky” cette classification des langages formels.

Théoréme 5.3.1 1- Pour tout alphabet X de cardinal supérieur ou €gal a
2, la hiérarchie de Chomsky est stricte. i.e.

RAT(X*) C ALG(X™) Cc CS(X™) C RE(X™).
2- Pour un alphabet X de cardinal 1,
RAT(X™) = ALG(X™) C CS(X*) C RE(X™).

Esquisse de preuve : Les inclusions au sens large sont claires.

Le langage {a"b™ | n > 0} appartient & ALG({a,b}*) — RAT({a,b}*) (on le
démontre a partir du “lemme de ’étoile” des rationnels, par exemple). Le
langage {a™ | n > 0} appartient & CS({a}*) — ALG({a}*) (on le démontre
a partir du “lemme d’itération” des algébriques).

On peut construire un ensemble d’entiers E’ C N tel que : le probleme de
savoir si n € E’ soit résoluble au moyen d’un algorithme, mais ce probleme
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ne puisse pas étre résolu en utilisant un espace mémoire linéaire par rapport
a n. Le langage {a™ | n € E'} appartient alors & RE({a}*) — CS({a}*).

Un tel ensemble E’ peut étre construit par diagonalisation.

Soit Cy,C4,...,C,, ..., une énumération effective des grammaires CS sur
I'alphabet {a}. Posons

D':={da"|a" € L¢,}, E':=a" - D'

Par le méme argument que pour F ( voir ci-dessus), E’ n’est pas contextuel.
Il existe un programme qui teste si un mot a" € E’ :

- on calcule la grammaire C),

- on teste si a” est engendré par C), (ce qui peut étre fait car C), est crois-
sante)

- on accepte a” ssi a™ n’est pas engendré par C),. 1l existe donc, a fortiori, un
programme qui énumere les éléments de E’. Donc E' € RE(a*) — CS(a®).
O

5.4 Un probleme

(extrait de I’épreuve de Septembre 2004 de 'UE “Théorie des langages”).
On se propose d’écrire la preuve compléte du théoreme : ”toute grammaire
croissante est équivalente a une grammaire contextuelle”.

Partie 1

Soit X un alphabet fini et R un systeme semi-thuéien sur X* :

R = {ABC — DEF}UR..

On suppose que A, B,C, D, E, F sont des lettres de X', non nécessairement

distinctes deux a deux. On construit un nouveau systéme semi-thuéien &

S = {A — 11, B —>L2,C—>L3}U{R1 — D, Ry — FE,R3 — F}
U {L1L2L3 — R1R2R3} U R/,

ou{L;, R; | 1 <1i <3} est un ensemble de 6 lettres distinctes n’appartenant

pas a X.

. * *
1-Montrer que, pour tous u,v € X*, si u ? v alors u ? .
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On note Y = X U{L;, R; | 1 <1 <3} et on définit un morphisme ¢ : Y* —
X* par :

O(L1)=A,®(Ls) = B,®(L3) =C,®(Ry) = D, ®(Ry) = E,®(R3) = F
et Vo € X, ®(x) = x.

2-Montrer que, pour tous u,v € YV*, si u % v alors ®(u) % D (v).

" * . . *
3-Montrer que, pour tous u,v € X*, u ? v si et seulement si u ? V.

On décompose le systeme S en
S = {L1L2L3 — R1R2R3} us’
On construit un nouveau systeme semi-thuéien 7-
T = {LiLy — LiLy,LyLy — LoL3,LaLs — LyRs, L1Ly — Ry Ry}
u S,
ott {L1, Lo, L3, f)g} est un ensemble de 4 lettres distinctes n’appartenant pas
ay. o
On note Z2 =Y U {Ll, Lo, L3,L2}.

. * *
4- Montrer que, pour tous u,v € Y*, si u ? v alors u ? .

. *
- Montrer qu ur tous u v iu v alors tou urren
5- Montre e, pour tous u € Y*,v € Z* s ? alors toute occurrence

de Ly dans v est immédiatement précédée d’une occurrence de L;.

6- On définit des applications Wy : {Eligig,ilﬁg} — Vet Uy, U : Z* —
Y* de la fagon suivante :

on pose

Wy (L1LaL3) = RiRoR3, U1 (L1Lo) = R Ry
I’application Wy : Z* — Y* est le morphisme de monoides tel que :
‘I’Q(.ZZ) =L, ‘I’Q(ﬁQ) =Ly et ,Vy €, \Ifg(y) =1,

puis, pour tout

W= QW1 -+ QWO -+ WOty (5.10)
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ou chaque w; est I’ un des deux mots ( LiLsL5 ou Elig ) et, pour tout
k € [0,n], le mot cy ne contient aucune occurrence ni de LjLyL3, ni de
IJIL2>

U(w) = Va(ag)¥1(wi)Wa(ar) - - Ua(aj—1)V1(w;)Wa(ay) - - - Uy (wn)Va(an).
Exemple : Le mot
w = L3LyAL 1 BAL LyAL1LyL3ABL LyL3BAL Ly BB
admet la décomposition
w= L3loAL1BA-LiLy-A-L1LyLsy-AB-LiLyLs- BALL,BB
et a pour image
U(w) = L3LsAL1BA- RiRs - A-RiRyR3- AB- RiRsR3 - BAL1L2BB.

6.1 Tout mot w € Z* possede-t-il une décomposition de la forme (5.10) 7
Cette décomposition est-elle unique ? L’application W est-elle bien définie ?
s’agit-t-il d’un homomorphisme ?

6.2 Supposons que u € Y*, v € Z* et u % v. Montrer que ¥(u) % U(v).

* * . . *
7- Montrer que, pour tous u,v € Y*, u ? v si et seulement si u ? .

Partie 2
Soit Y1 un alphabet fini et 1 un systeme semi-thuéien sur )y :

Sy ={L1Ly — RiR}US.

On suppose que L1, Lo, Ry, Ry sont 4 lettres distinctes de ) et 8’ ne contient

pas la regle L1 Lo — R1Rs. On construit un nouveau systeme semi-thuéien

Ti = {LiLy — L1Ly,L1Ly — L1Ly,L1Ly — L1 Ry, L1 Ry — R Ry}
u S

ou L1, Ly sont 2 lettres distinctes n’appartenant pas a ).

. * *
8- Montrer que, pour tous u,v € )i, si u S—) v alors u — w.
1 1

9- On note Z; = Yy U{Lq, L2} et on définit des applications 0,0 : ZF — V;
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de la fagon suivante :
I’application 0y : Z7 — ) est le morphisme de monoides tel que :

02(L1) = Ri,05(La) = La et ,Vy € V1,602(y) = v,
puis, pour tout
w = agLiLoay - aj,lilf/gaj - L1 Lyay, (5.11)
ol aucun mot ay, ne contient d’occurrence du mot LiLs ,
O(w) = O2(ag) L1 Loaba(cvr) - - - O2(aj—1) L1 Laba(crj) - - - L1Loaba(cwy,).

9.1 Tout mot w € Zf admet-il une décomposition de la forme (5.11)7
Certains mots w € Z{ admettent-ils plusieurs décompositions de la forme
(5.11) 7

Que peut-on en déduire sur la définition de 67

9.2 Supposons que u,v € Zf et u Ti> v. Montrer que 6(u) Si> 0(v).
1 1

N * . . *
10- Montrer que, pour tous u,v € Jj, u S—) v si et seulement si u ? .
1 1

Partie 3

On cherche a adapter les transformations de la partie 1 a des systémes semi-
thuéiens plus généraux.

Soit X un alphabet fini et R un systeme semi-thuéien sur X* :

R ={AB — DEF}UTR'.

On suppose que A,B,D, E, F sont des lettres de X', non nécessairement
distinctes deux a deux.
11- On propose le nouveau systeme Ry

R, = {B— BC,ABC — DEF}UTR/

11.1 Est-il vrai que, pour tous u,v € X'*, si u ? valorsu — v?
1

11.2 Est-il vrai que, pour tous u,v € X*, si u X, v alors u % v?
1
12- On propose le nouveau systeme S :
S = {A — L1, B —>L2L3}U{R1 — D, Ry — E, Rj3 —>F}
U {L1L2L3 — R1R2R3} U T\’,,,
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ou {L;,R; | 1 <i <3} est un ensemble de 6 lettres distictes n’appartenant
pas a X.

13-Montrer que, pour tous u,v € X*, si u % v alors u % .
Onnotey:XU{Li,Ri | 1§’L§3}

14- Est-il vrai que, pour tous u,v € X*, u % v si et seulement si u % v?

Partie 4
Une grammaire G = (X, V, P, S) est dite croissante ssi ses regles sont de la
forme

(a, ) e ( XUV V(X UV x (XUV)" avec |a|<|F].

15- Montrer que, pour toute grammaire croissante G, il existe une gram-
maire croissante G’ = (X, V', P, S"), telle que L(G) = L(G") et telle que,
pour toute régle (o, ) € P/, a € V'™,

On appelle poids de la grammaire G = (X, V, P, S), Uentier v(G) = maz{|f], (o, B) €
P}.

16- En utilisant les parties 1 et 3, montrer que toute grammaire croissante

de poids 3 est équivalente a une grammaire croissante de poids 2.

17- En utilisant la partie 2, montrer que toute grammaire croissante de poids

2 est équivalente a une grammaire contextuelle de poids 2.

18- Pouvez-vous généraliser les arguments précédents pour prouver que :

toute grammaire croissante est équivalente a une grammaire contextuelle de

poids 27
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