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1.1.- Conjuntos finitos e infinitos
 

Un conjunto es una colección de elementos llamados elementos del conjunto.

Si A es un conjunto y “a” es un elemento de A, se usa la notación aA (se lee “a” es un elemento de “A”). Se usa la notación bA cuando es necesario indicar que b no es elemento de A.

Si sabemos que A contiene exactamente los elementos a1, a2, …, an, lo indicamos escribiendo A = {a1, a2, …, an}. Por ejemplo, el conjunto de los números naturales menores  que 6 puede ser escrito A = {0, 1, 2, 3, 4, 5}. Esta notación puede ser extendida a los conjuntos para los cuales no es posible listar todos sus elementos, tales como N = {0, 1, 2, …} o N+ = {1, 2, 3, …}. Un conjunto solo se caracteriza por sus elementos y no por el orden en el cual se listan. Por eso {1,2,3} y {2,1,3} denotan el mismo conjunto. 

Los conjuntos A y B son iguales si contienen exactamente los mismos elementos. Por tanto, si A={1,2,3} y B={2,1,3}, se puede escribir A=B.

Fíjese que {a} y a no son lo mismo. Tenemos que aA pero a≠{a}. También el conjunto {{a,b}} tiene un único elemento que es el conjunto {a,b}. Por otro lado, {a,b} tiene dos elementos que son a y b, por consiguiente {{a,b}}≠{a,b}.

Si A y B son conjuntos y todos los elementos de A son también elementos de  B, se dice que A es un subconjunto de B y se escribe como AB. Por ejemplo si A={1,2,3} y B={0,1,2,3,4,5}, se tiene AB. Por otro lado, B no es subconjunto de A ya que contiene los elementos 0,4,5 y estos no están contenidos en A.

Para completar las definiciones, es conveniente considerar un conjunto especial , llamado vacío o nulo, el cual no contiene elementos. El conjunto vacío es subconjunto de todos los conjuntos; por lo cual se puede decir que A, para todo conjunto A.

 

M = { x / x es un río de la tierra } Conjunto finito

N = { 0, 1, 2, 3, 4, 5, 6, 7, 8, ... } Conjunto infinito

P = { x / x es un país de la tierra } Conjunto finito

V = { 3, 6, 9, 12, 15, 18, 21, 24, 27, ... } Conjunto infinito

 

Alfabetos.-
Es un conjunto y no vacío de símbolos. Por ejemplo el alfabeto en ingles esta conformado por 26 símbolos. En otro contexto se puede considerar como alfabeto a la colección de todas las palabras inglesas como correctas o la colección de todos los símbolos legales en PASCAL como pueden ser identificadores, palabras reservadas, caracteres especiales. Si ∑ es un alfabeto,   ∑ denota que  es un símbolo de ∑. Por tanto si:

 

∑ = {0,1,2,3,4,5,6,7,8,9}

 

…podemos decir que 0  ∑

 

Obsérvese que, puesto que un alfabeto es simplemente un conjunto finito no vacio, dados ∑1 y ∑2 alfabetos, se tiene  que ∑1 ∩ ∑2 también lo es. Es mas, si ∑1 ∩ ∑2, ∑1 - ∑2 y ∑2 ∩ ∑1 son conjuntos no vacíos, también son alfabetos. Una secuencia finita de símbolos de un determinado alfabeto se conoce como palabra o cadena. Si el alfabeto es el alfabeto ingles, algunas palabras pueden ser PROGRAM, DIGIT, MOON, etc. De esta manera al conjunto de palabras se le denomina lenguaje.
Propiedades de cadenas.-
a) Longitud.
Si w es una cadena sobre cualquier alfabeto, su longitud se denota mediante el símbolo |w|. La longitud de w es el número de símbolos que tiene la cadena. Así que, si w = 121 sobre el alfabeto ∑ = {1,2}, entonces |w| = 3. La cadena vacia , no tiene símbolos con lo que || = 0

 

b) Concatenación.
Si w y z son cadenas, la concatenación de w con z es la cadena que se obtiene al añadir a la cadena w la palabra z. Por ejemplo si w = “banana” y z = “rama”, la concatenación de w con z es la cadena “bananarama”. La concatenación de las palabras w y z se denota como wz o wz. Obsérvese que se tiene que:

 

|wz| = |w| + |z|

 

La concatenación de la palabra vacia  con cualquier otra palabra w no modifica a w. Por esta razón,  se comporta como la identidad con respecto a la operación de concatenación. 

 

Lenguajes.-
Un lenguaje es un conjunto de palabras. Por tanto el conjunto {1,12,123,1234,12345,123456} es un lenguaje sobre el alfabeto compuesto por digitos. De forma similar, la colección de palabras inglesas “correctas” es un lenguaje sobre el alfabeto ingles. Obsérvese que si ∑ es un alfabeto, también es un lenguaje, el formado por todas las cadenas con un único símbolo.

Los lenguajes pueden ser bastante grandes, como es el caso de todas las palabras inglesas “correctas” o el lenguaje {1,11,111,1111,1111,…} formado por todas las cadenas finitas de unos. Obsérvese que este lenguaje es infinito (aunque cada cadena formada por este lenguaje tenga longitud infinita). Cuando un lenguaje tiene un tamaño muy grande es difícil especificar que palabras le pertenecen. 

Dado que un lenguaje es un conjunto de cadenas, se puede tener el lenguaje compuesto por ninguna cadena, esto es, un lenguaje vacío. Este no es el mismo lenguaje que el que consta de la cadena vacía {}. El lenguaje vacío se denota de la misma forma que el conjunto vacío.
Supongamos que ∑ es un alfabeto y w una cadena sobre ∑. Si L es el lenguaje formado por algunas de las cadenas sobre ∑ y si w esta en L, entonces se tiene que wL y se dice que w es un elemento de L, w es un miembro de L.

Por tanto:

121  {1,12,121,1212,12121}

 

Es necesario tener en cuenta que el lenguaje compuesto por todas las cadenas sobre el alfabeto ∑, se conoce como cerradura de ∑ o lenguaje universal sobre ∑ y se denota por ∑*. Por ejemplo, si se tiene el alfabeto ∑ = {1}, entonces 

 

∑* = {,1,11,111,1111,…}

 

Para cualquier alfabeto, ∑* es infinito (ya que los alfabetos no son vacíos).

1.2 Representación finita del lenguaje.
 

Las lenguas son sistemas más o menos complejos, que asocian contenidos de pensamiento y significación a manifestaciones simbólicas tanto orales como escritas. Aunque en sentido estricto, el lenguaje sería la capacidad humana para comunicarse

mediante lenguas, se suele usar para denotar los mecanismos de comunicación no humanos (el lenguaje de las abejas o el de los delfines), o los creados por los hombres con fines específicos (los lenguajes de programación, los lenguajes de la lógica, los lenguajes de la aritmética...). Nosotros, vamos a definir el lenguaje como un conjunto de palabras. Cada lenguaje está compuesto por secuencias de símbolos tomados de alguna colección finita. En el caso de cualquier lengua natural (castellano, inglés, francés...), la colección finita es el conjunto de las letras del alfabeto junto con los símbolos que se usan para construir palabras (tales como el guión, el apóstrofe en el caso del inglés...). 

 

De forma similar, la representación de enteros, son secuencias de caracteres del conjunto de los dígitos {0,1,2,3,4,5,6,7,8,9}.

 

Un conjunto no vacío y finito de símbolos se conoce como alfabeto. Si es un alfabeto, y denota que es un símbolo de . Por tanto, si = {0,1,2,3,4,5,6,7,8,9}, podemos decir que 0 . Obsérvese, que puesto que un alfabeto es simplemente un conjunto finito no vacío, dados 1 y 2 alfabetos, se tiene que 2 1 también lo es. Es más, 2 1 , 2 1 y 1 2 , también son alfabetos.

 

Una secuencia finita de símbolos de un determinado alfabeto, se conoce como palabra sobre dicho alfabeto. Nuestra experiencia, nos lleva a identificar el término palabra con las palabras de cualquier lenguaje natural, por esta razón, a menudo se usa el término cadena en lugar de palabra, con el fin de evitar esta idea preconcebida. Se tratarán igual los términos cadena y palabra.

 

Cada símbolo de un alfabeto, es una cadena sobre dicho alfabeto. La cadena vacía, es una palabra sobre cualquier alfabeto. La palabra vacía, es una secuencia vacía de símbolos, tomados de cualquiera que sea el alfabeto en cuestión. Los lenguajes, pueden ser bastante grandes, como lo es el caso de todas las palabras "correctas" que se pueden formar en castellano sobre el alfabeto castellano. Dado que un lenguaje es un conjunto de cadenas, se puede tener el lenguaje compuesto por ninguna cadena, el lenguaje vacío. Éste, no es el mismo lenguaje que el que consta de la cadena vacía.

2.1.- Introducción a las Gramáticas.
 

El sistema de estructuración de frases (secuencias arbitrarias finitas de símbolos) expresadas correctamente, es decir, si es una frase significativa, se define como gramática.

Para llevar a cabo el objetivo de formalizar los lenguajes naturales, habrá que definir una gramática. Esta gramática será un conjunto de reglas que definirán si una secuencia arbitraria de símbolos es correcta. Decimos entonces, que una frase correcta pertenecerá al lenguaje.

2.2.- Estructuras de las Gramáticas.
 

 La gramática consiste en dos conjuntos finitos, uno de símbolos no terminales y otro de símbolos terminales, un subconjunto finito de producciones y de un símbolo inicial. Su representación es: 

(N, ∑, P, S)

donde:

 

N. Símbolos No Terminales. Son los símbolos introducidos para la definición de la gramática y que no figuran en las sentencias del lenguaje, deben ser definidos por otras producciones (o reglas BNF); es decir, también aparecen en el lado izquierdo de las producciones. Los símbolos no terminales son variables sintácticas y se conocen No-terminales.

 

∑. Símbolos Terminales. Son los símbolos que realmente aparecen en una frase. Nunca aparecerán en el lado izquierdo de una producción. Los símbolos terminales deben ser símbolos válidos del lenguaje. Sus elementos se denominan Terminales. Generan una única cadena, ella misma.

N  T =Φ

T* representa el conjunto de todas las cadenas posibles en T.

 

P. Conjunto de Reglas de derivación. Son las reglas para la sustitución de cadenas y se denominan producciones Se definen por medio de un par ordenado, escritos sus elementos entre paréntesis y separados con una coma, o pueden estar por medio de la notación BNF (Backus Normal Form), teniendo una parte izquierda y una parte derecha separadas por una flecha, la cual se lee como: Se define como.

  
Imponiendo restricciones a las posibles formas de las producciones se obtienen distintos tipos de gramáticas. Por ejemplo:

Restricciones respecto a que pueden ser  y  . 

Restricciones de dónde se puede aplicar la transformación establecida por la producción.

 

S. Es el símbolo no-terminal mas importante del conjunto N, se le llama Símbolo inicial. Genera todas las cadenas del lenguaje.

2.3.- Clasificación de las Gramáticas.
 

A fin de precisar más qué tipo de gramática es capaz de generar un lenguaje lo más parecido posible a los naturales, Chomsky clasificó las gramáticas y lenguajes dentro de cuatro familias jerárquicamente ordenadas como modelos potenciales del lenguaje natural.

Esta clasificación, conocida como jerarquía de Chomsky, se establece aumentando las restricciones sobre la forma de las producciones. Así pues, tenemos:

a) Contexto Sensitivo.
Contiene reglas que se ajustan a:

A
Este tipo de producciones, implica que las sustituciones sólo pueden efectuarse en cierto contexto (el símbolo 'A' se podrá sustituir por ' ' si y sólo si, está precedido por ' ', y le sigue ' '), esto es, son gramáticas sensibles al contexto, por tanto, pueden hacer que un sintagma sea sistemáticamente igual a otro. 

La complejidad de su parsing es exponencial con la longitud de la cadena de entrada (lo cual es inaceptable con fines de reconocimiento). Este tipo de gramáticas son las de menor éxito en toda la jerarquía.

Ejemplo:
S a S B C
S a b C
b B b b
b C b c
c C c c
C B C D
C D E D

E D E C

 
b) Libre del Contexto.
Describen los llamados lenguajes de contexto libre, es decir, en ellos se pueden insertar  proposiciones dentro de proposiciones, independientemente del contexto de la oración. De acuerdo con Chomsky, una gramática y su lenguaje correspondiente son independientes del contexto, si y sólo si pueden definirse con un conjunto de producciones independientes del contexto. Las gramáticas de contexto libre (o independientes del contexto), son muy importantes en la teoría de los lenguajes de programación, ya que los lenguajes que definen, tienen en general, una estructura muy sencilla. Las técnicas de análisis sintáctico, suelen basarse en gramáticas de contexto libre.

El formato de las producciones según Chomsky será:

A
donde es una cadena, vacía o no, de símbolos terminales o no terminales. Equivale en cuanto a potencia descriptiva, al autómata con pila o Pushdown, y nos permite describir adecuadamente las relaciones intra e inter-sintagmáticas de la lengua natural:

Concordancia sujeto-verbo.

Concordancia sujeto-atributo.

Inserción de proposiciones en posibles centrales.

Etc.

La representación gráfica de un análisis de contexto libre es el típico árbol sintáctico, con los símbolos no terminales en los nodos intermedios, y los símbolos terminales en los nodos finales. 

 
d) Estructura de fase.
Las gramáticas de tipo 0, son gramáticas sin restricciones, es decir, no hay restricciones ni para el lado izquierdo, ni para el lado derecho de las producciones. Su potencia es la de una máquina de Turing, y sus reglas son del tipo:


No existe algoritmo que en tiempo finito nos diga si una cadena obedece o no las reglas de una gramática de reescritura tan generalizada. Cuando Chomsky formuló sus objeciones a las gramáticas de estructura de sintagma (tipo 2), propuso la utilización de reglas de tipo 0 para el reordenamiento, elisión, etc., de elementos. La no existencia de algoritmo de parsing, mostraba que su potencia superaba en mucho a las lenguas naturales, y el formato de las reglas de reescritura se limitó mucho (los clásicos movimientos de sintagmas por tematización, interrogación...).

 

Una gramática sin restricciones, es una cuaterna de la forma (V, , P, S), donde V es un conjunto de variables o no terminales, (el alfabeto) es un conjunto finito de símbolos terminales, P es un conjunto finito de reglas, y S es un elemento de V llamado el símbolo inicial o axioma de la gramática. Una producción de una gramática de este tipo, tiene la forma que ya hemos visto anteriormente ( ), donde ) (V y donde *) ( V . Los conjuntos V y son disjuntos. Escribir un analizador sintáctico para una gramática de tipo 0, sería una tarea muy ardua. Las restricciones colocadas en las reglas, aumenta con el número de la gramática.

2.4.- Representación de Gramáticas.
 

a) Notación de BNF.
Para la representación de una gramática utilizaremos la BNF. La BNF (Backus Normal Form, Backus-Naur Form, en homenaje a Backus, su creador y a Naur, su continuador), es un metalenguaje muy utilizado para definir la estructura sintáctica de lenguajes de programación (lenguajes formales). La forma de Backus-Naur fue creada para definir la escritura sintáctica del lenguaje de programación ALGOL60. Las notaciones BNF, reducen el número de reglas necesarias. Para ello, utilizan los siguientes metasímbolos:

 

- La barra disyuntiva '|': unifica en una, dos reglas con el mismo símbolo No Terminal a la izquierda del igual. Las reglas A = aA y A = bB, se van a convertir en la regla A = aA | bB.

 

- El paréntesis de opcionalidad '(...)': dos reglas iguales, salvo una expresión inserta, equivalen a la mayor de ellas con la expresión inserta entre paréntesis. Las reglas A = aB y A = a se convierten en A = a(B).

 

- El signo más de recursividad '+': adjunto a una expresión, equivale a las reglas A = ...A y A = A... Por ejemplo: A = aA y A = a se transformará en A = a+.

 

- El asterisco '*': equivale a una expresión con más y entre paréntesis. Así, A* es lo mismo que (A+).

 

- Los corchetes '[]': para alterar la prioridad en la interpretación de los metasímbolos. Como '+' y '*' tienen más prioridad que la barra '|', son expresiones diferentes: A | B+ y [A | B]+.

 

Traduciendo esta notación infija a prefija, se gana en facilidad de procesamiento pero no en facilidad de escritura (hay que escribir más).

3.1.- Autómatas Finitos Deterministicos (AFD)
 

Consideremos el lenguaje regular A representado por c*(a  bc*)*. Si dada una cadena w se nos pregunta si w pertenece a A, debemos analizar no sólo los caracteres que aparecen en w, si no también sus posiciones relativas. Por ejemplo, la cadena abc5c3ab  esta en A, sin embargo cabac3bc no lo ésta. Podemos construir un diagrama que nos ayude a determinar los distintos miembros del lenguaje. Tal diagrama tiene la forma de un grafo dirigido con una información adicional añadida, y se llama diagrama de transición. Los nodos del grafo se llaman estados y se usan para señalar, en ese momento, hasta que lugar se ha analizado la cadena. Las aristas del grafo se etiquetan con caracteres del alfabeto y se llaman transiciones. Si el siguiente carácter a reconocer concuerda con la etiqueta de algua transición que parta del estado actual, nos desplazamos al estado al que nos lleve la arista correspondiente. Naturalmente, nosotros debemos comenzar por un estado inicial, y cuando se hayan tratado todos los caracteres de la cadena correspondiente, necesitamos saber si la cadena es “legal”. Para ello se marcan ciertos estados como estados de aceptación  o estados finales. Si cuando ha sido tratada la cadena en su totalidad terminamos en un estado de aceptación, entonces la cadena es “legal”. Marcaremos el estado inicial con una flecha () y alrededor de los estados de aceptación trazaremos un circulo.

 

Formalmente un autómata finito determinista M es una colección de 5 elementos. 

1.- Un alfabeto de entrada 
2.- Una colección finita de estados Q

3.- Un estado inicial S

4.- Una colección F de estados finales o de aceptación

5.- Una función : Q x   Q que determina el único estado siguiente para el par (qi,) correspondiente al estado actual y la entrada.

 

Generalmente el termino autómata finito determinista se abrevia como AFD. Usaremos M=(Q,,S,F,) para indicar el conjunto de estados, el alfabeto, el estado inicial, el conjunto de estados finales y la función asociada con el AFD M.

 

La característica principal de un AFD es que  es una función. Por tanto  se debe definir para todos los pares (qi,) de Q x . Esto significa que sea cual seas el estado actual y el carácter de la entrada, siempre hay un estado siguiente y este es único. Por tanto, para un par (qi,). En otras palabras, el estado siguiente está totalmente determinado por la información que proporciona el par (qi,).

 

Se puede crear un diagrama de transición a partir de la definición de un AFD. Primero, creamos y etiquetamos un nodo para cada estado. Entonces, para cada celda qj de la fila correspondiente a estado qi trazamos una arista desde qi a qj etiquetada tonel carácter de entrada asociado a qj. Finalmente, se marca el nodo S con una flecha, y se trazan unos círculos en todos los nodos de F para indicar cuales son los estados de aceptación. Por tanto, el diagrama de transición para el AFD M=(Q,,S,F,), donde

 

 

 

Q = {q0,q1}

 = {a,b}

S = q0
F = { q0 }

 

y  representada mediante la tabla:

 

	
	a
	B

	q0
	q0
	q1

	q1
	q1
	q0


3.2.- Autómatas Finitos No Deterministicos (AFND)
 

Si se permite que desde un estado se realicen cero, una o mas transiciones mediante el mismo símbolo de entrada, se dice que el autómata es no deterministico. A veces es mas conveniente diseñas autómatas finitos no deterministicos (AFND) en lugar de los autómatas Finitos Deterministicos (AFD). Consideremos un lenguaje a*b  ab*. Las cadenas pertenecientes a este lenguaje están formadas por algunas aes seguidas de una b o por una a seguida de varias bes.
 

Aunque diseñar un diagrama es relativamente sencillo, debemos detenernos en poder determinar si este diagrama de transición corresponde al AFD de A. primero se debe comprobar que reconoce solo las cadenas pertenecientes a A, y después, si representa un AFD. Para ello, debemos comprobar que las reglas de transición constituyen una función, es decir, que de cada estado parte una y solo una transición para cada símbolo del alfabeto.

 

Consideremos ahora el diagrama de transición del AFD, este diagrama acepta solo cadenas pertenecientes a A. Fíjese también que las reglas de transición no son una función de Qx en Q porque no asigna un estado siguiente a los pares estado-entrada (q4,a), (q3,a), (q3,b), (q2,a) y (q2,b). es mas, existe mas de un estado siguiente correspondiente al par (q0,a). 

 

Si tratamos de definir el término autómata finito no determinista, veremos que la mayor parte de la definición se puede obtener a partir de la de AFD. Es decir, tendremos un conjunto finito de estados Q, un alfabeto de entrada, un estado inicial o de partida S, un conjunto de estados de aceptación F, y una regla de transición. La única diferencia que existe se encuentra en las reglas de transición. En un AFND, las reglas se asocian pares (q,) con cero o más estados. Se puede decir que las reglas relacionan pares (q,) con colecciones o conjuntos de estados. Esto significa que la regla es una relacion entre Qx y Q, o sobre (Qx)xQ. Por tanto, definiremos un autómata finito no determinista mediante una colección de 5 objetos (Q,,S,F,) donde:

 

 

1.- Q es un conjunto finito de estados

2.-  es el alfabeto de entrada

3.- S es uno de los estados de Q, designado como punto de partida

4.- F es una colección de estados de aceptación o finales.

5.-  es una relación sobre (Qx)xQ y se llama relación de transición.
 
Obsérvese que puesto que  es una relación para todo par (q,) compuesto por el estado actual y el símbolo de entrada, (q,) e una colección de cero o mas estados [es decir, (q,)  Q]. Esto indica que, para todo estado q, se pueden tener cero o mas alternativas a elegir como estado siguiente, todas para el mismo símbolo de entrada.

 

Como con los AFND, si M es un AFND, definimos el lenguaje aceptado por M or medio de :

 

L(M) = {w | w es una cadena aceptada por M}

Donde una cadena w es aceptada por M, si M pasa de su estado inicial a un estado de aceptación o final al recorrer w (w es consumida en su totalidad).

Para determinar si una cadena pertenece a L(M), se debe recorrer el diagrama de transición correspondiente a M. Debemos encontrar un camino que termine en un estado de aceptación cuando haya sido consumida toda la cadena. Durante el recorrido, debemos elegir de forma no deterministica la transición de un estado a otro cuando existe más de una para el mismo símbolo. Para afirmar que la cadena no esta en L(M), debemos agotar  todas las formas posibles de recorrer el diagrama de transición para dicha cadena. Para diagramas de transición sencillos, esto puede ocasionar un problema de gasto de tiempo. El siguiente ejemplo proporciona una forma de abordar este problema de una manera distinta, evitando la búsqueda exhaustiva por el diagrama.

 

La  naturaleza recursiva del análisis de cadenas que vimos para los AFD se mantiene en los AFND si la notación se define con cuidado. Si XQ, vamos a interpretar (X,) como el conjunto de estados {p | q  X y p (q,)}. Por tanto, (X,) es el conjunto de todos los estados siguientes a los que se puede llegar desde X con la entrada. Obsérvese que (X,)= qX  (q,) [recuerdese que (q,) es un conjunto para cualquier estado q].

3.3.- Equivalencia entre AFD y AFND.
 

Hemos definido la equivalencia para los AFD. Extenderemos esta definición para la clase de todos los autómatas finitos (AFD y AFND)de forma que un autómata M es equivalente a un autómata M’ si L(M) = L(M’).

 

Ya que una función es un caso especial de relación (es decir, las funciones son relaciones que poseen requerimientos adicionales), las funciones de los AFD se consideran como relaciones en los AFND. En consecuencia, todo AFD es un AFND. La colección d lenguajes aceptados por los AFND incluye a todos los lenguajes aceptados por los AFD. De esto resulta que los AFND solo aceptan lenguajes aceptados por los AFD. Por lo tanto, los AFND no son más potentes que los AFD con respecto a los lenguajes que aceptan. Para probar esto, necesitamos demostrar que todo lenguaje aceptado por un AFND también es aceptado por algún AFD.

 

Sean M=(Q,,S,F,) un AFND. En el tema anterior presentamos una forma de recorrer M, de la cual se obtenía la colección de todos los estados accesibles desde el estado inicial en cada una de las etapas de análisis de una cadena. Estas técnicas proporcionan la base para construir un AFD M’=(Q’,’,S’,F’,’) que acepte el mismo lenguaje que M. Esencialmente, lo que se pretende es hacer que cada estado Q’ se corresponda con un conjunto de estados Q. Cuando se analiza una cadena con M, esta se acepta cuando la colección finadle estados contiene al menos un estado de aceptación perteneciente a F. por tanto, haremos que F’ sea el conjunto de estados de Q’ que se correspondan con los conjuntos de estados (de Q) que contienen un estado de F. haremos corresponder a S’ con el conjunto {S}.’= y definiremos  de forma que nos desplacemos de un conjunto de estados de M a otro, como se hace .

 

Ahora demostraremos formalmente que todo lenguaje aceptado por un AFND es también aceptado por un AFD, con lo que probaremos que los lenguajes AFND y los lenguajes AFD están formados por la misma colección de lenguajes.

 

Teorema 1.- Sea M=(Q,,S,F,) un AFND. Entonces existe un AFD M’= (Q’,’,S’,F’,’) que es equivalente a M.

Demostración: Definamos M’=(Q’,’,S’,F’,’) como sigue: sea S’={S}, ’=, Q’=2Q (que es la colección de todos los subconjuntos de Q) y F’ la colección de todos los conjuntos  de Q’ que contienen estados de F. Para cada conjunto (qi1,qi2,qin) de Q’ y cada  símbolo de entrada  de , definiremos a  como:

 

({qi1, qi2, …,q1n},) ={p1,p2,…pk)

({qi1,qi2,…,qin},) = {p1,p2,…,pk}

 

Obsérvese que , definida de esta forma, es una función Q’x’ en Q’, puesto que esta bien definida para todos los elementos de Q’x’.

Para probar que L(M) = L(M’), debemos demostrar que para toda la cadena w, (S’,w)={p1,p2,…,pj} si y solo si  (S,w)={p1,p2,…,pj} con lo cual M’ acepta w si y solo si M acepta w. Probaremos esto por inducción sobre la longitud de w. Si la longitud de w es 0 (es decir w=), entonces:

(S,w)= (S,) = {S} =  (S’,w)

 

Ahora supongamos que para toda cadena w de longitud menor o igual que m se tiene que (S,w)=(S’,w). Supongamos que u es una cadena de longitud m+1. Entonces, existirá algún  , de forma que se obtiene que u=w, donde w es una cadena de longitud m. En este caso,  (S’w) = ((S’,w),). Ahora, por la hipótesis de inducción, dado que w tiene longitud m, (S’,w)= {p1,p2,…,pj} si y solo si (s,w)={p1,p2,…,pj}.Pero por la forma en la que hemos definido , tendremos que:

 

({p1,p2,…,pj},) = {r1,r2,…,rk}

si y solo si

({p1,p2,…,pj},)= {r1,r2,…,rk}

 

Por lo que (S’,w) = {r1,r2,…,rk} si y solo si  (S,w) = {r1,r2,…,rk}. Es decir, la igualdad se cumple para cadenas de longitud m+1 si se cumple para cadenas de longitud m. Entonces por lo anterior tenemos que (S’,w) es un estado de F’ si y solo si (S,w) contiene algún estado de F. Por tanto M’ acepta w si y solo si M acepta w.

3.4.- Propiedades de los lenguajes aceptados por un autómata finito.
 

Para un alfabeto  se pueden construir los AFND (y los AFD) que acepten palabras unitarias. Para ello se puede construir, incluso un AFND que acepte el lenguaje vacío .

Supongamos que M1= (Q1,1,S1,F1,1) y M2=(Q2,2,S2,F2,2) son AFND. Podemos unir M1 y M2 en un nuevo AFND que acepte L(M1)L(M2), añadiendo un nuevo estado inicial S y dos -transiciones, yna de s a si y otra de S a s2. La construccion formal de este nuevo AFND M=(Q,,S,F,) viene dado por =12, F=F1F2 y Q=Q1Q2{S}, donde S es el nuevo estado inicial y  se define de forma que se incluyan todas las transiciones de 1,2 y las dos nuevas -transiciones de s a s1 y s2. Conviene considerar las relaciones de transición  1 y 2 como colecciones de ternas ordenadas de Q1xxQ1 y Q2xxQ2, donde (q,,p) significa que existe una transición de q a p mediante el carácter  8es decir, pi (q,)). Usando esta notación se puede definir:

=12{(s,,s1),(s,,s2)}
 

Teorema.- El conjunto de lenguajes aceptados por un autómata finito sobre el alfabeto  contiene  y los lenguajes unitarios {a} para todo a. Este conjunto es cerrado con respecto a la unión, concatenación y la cerradura de estrella.

Dada una expresión regular  r para construir un AFND (con -transiciones en todos los lados excepto para expresiones regulares triviales), podemos aplicar las técnicas precedentes a los términos de las expresiones regulares. Por tanto, todo lenguaje regular es aceptado por un autómata finito. Lo reciproco también es cierto, como veremos en el Lema de Arden. Es decir, todo lenguaje aceptado por un autómata finito es también un lenguaje regular. Por lo tanto, el conjunto de los lenguajes regulares es el mismo que el conjunto de lenguajes aceptados por un autómata finito.

Consideremos el autómata finito M=(Q,,S,) y supongamos que s=q0 es el estado inicial. Para todo estado qi sea:

Ai={w* |  (q1,w)F}

Es decir, Ai es el conjunto de las cadenas sobre  quehacer que M pase desde qi hasta un estado de aceptación. Se dice que Ai = . Si qiF, entonces se tiene que Ai.

 

Lema de Arden: Una ecuación de la forma X=AXB, donde A, tiene una solucion única X=A*B.

Demostración: Obsérvese que A*B=(A+) B=A+B​​​​B=A(A*B)B. por tanto, A*B esta contenida en toda solución. Supongamos que X=A*BC es una solución, donde CA*B=. Si resustituye la expresión anterior en la ecuación X=AXB, se obtiene

 

A*BC= A(A*BC)B
             = A+BACB
             = A+BBAC
             = (A+)BAC
             = A*BAC

Teorema de Kleene: Un lenguaje es regular si y solo si es aceptado por un autómata finito.

3.5.- Autómatas finitos y expresiones regulares.
Una expresión regular para un alfabeto  se define como: 

·  es una expresión regular 

· Cada miembro de  es una expresión regular 

· Si p y q son expresiones regulares, entonces también lo es (p  q) 

· Si p y q son expresiones regulares, entonces también lo es (p  q) 

· Si p es regular, entonces también lo es p* 

     Para cada expresión regular r de un alfabeto  representa un lenguaje L(r). Además, si p y q son expresiones regulares, L(p  q) = L(p)  L(q), L(p q) = L(p) L(q) y L(p*) = L (p) *. 

     Las expresiones regulares también especifican lenguajes (al igual que diagramas tablas, autómatas y gramáticas) . Son una manera concisa de expresar lenguajes regulares (en una sola línea se puede describir un autómata finito completo). 

Teorema.- Dado un alfabeto  (tiene que ser el mismo), los lenguajes regulares de  son exactamente los lenguajes representados por las expresiones regulares de . 

Demostración.- Lo primero que hay que tener en cuenta es que un lenguaje representado por una expresión regular es regular (demostrado en los subapartados anteriores). Lo siguiente que haremos será representar con una expresión regular cualquier lenguaje aceptado por un autómata finito. Además, vamos a considerar válidos unos diagramas, que llamaremos generalizados, en los que los arcos van a estar etiquetados con expresiones regulares, en lugar de sólo símbolos. Para ello, vamos a ir reduciendo el diagrama hasta tener solo uno o dos estados: 

a. Llamemos T al diagrama de transiciones original. Se hacen tantas copias de T como estados de aceptación haya. Cada Ti tendrá sólo un estado de aceptación distinto. La expresión regular resultante será la unión de cada una de las expresiones resultantes de cada Ti (T = T1  T2  ....  Tn) 

b. Considerando por separado cada Ti, y para ir reduciendo el diagrama estado por estado, se usan las operaciones que se definieron anteriormente: 

c. Unión.- Si hay varios arcos que conectan en la misma dirección dos estados, estos se puede sustituir por uno etiquetado con la unión de las expresiones de esos arcos 

d. Estrella de Kleene.- La expresión regular será la unión de las etiquetas de los arcos que salen e inciden en un mismo estado 

e. Concatenación.- Hay dos casos: dado un estado, si solo tiene un arco incidente y otro saliente, la expresión resultante será la concatenación de las etiquetas del arco incidente y la del saliente; si en el estado tiene un arco solo incidente, arcos que salen e inciden en el mismo estado y un solo arco saliente, la expresión resultante será la concatenación de la etiqueta del arco incidente, la estrella de Kleene de la unión de las etiquetas de los arcos que iban del estado al mismo y la etiqueta del arco saliente por ese orden. 

     Estas operaciones se van aplicando estado a estado, de manera que nos van quedando sucesivamente diagramas con n estados, n-1 estados, ..., 3 estados, y 2 ó 1 estado. En estos dos últimos casos: 

a. Si el diagrama T queda con sólo un estado, que es inicial y de aceptación a la vez, la expresión resultante es la estrella de Kleene de la unión de las etiquetas de los arcos que salen e inciden en este mismo estado. 

Que 3.6.- Determinación de lenguajes regulares y no regulares.
 

Es importante preguntarse su dado un lenguaje L, ¿L es regular?. Desde luego, si L es finito, es regular, y de podrá construir un autómata finito o una expresión regular para ellos de forma sencilla. También si L es especificado ya sea por medio de un autómata finito o por una expresión regular, la respuesta es obvia. Por desgracia, hay relativamente pocos lenguajes que sean regulares y, en el caso de un lenguaje infinito, la búsqueda exhaustiva de una expresión regular o un autómata finito puede resultar inútil. En este caso, se necesita obtener algunas propiedades que compartan todos los lenguajes regulares infinitos y que no estén presentes en los lenguajes no regulares.

 

Supongamos que un lenguaje es regular y que, por tanto, es aceptado por un AFD M=(Q,,S,F,) donde Q tiene n estados. Si L(M) es infinito, podremos encontrar cadenas cuya longitud sea mayor que n. Supongamos que w=a1 a2 .. an+1 es una de las cadenas de longitud n+1 que pertenece a L(M). Si tuviéramos 

q1 =   (S,a1)

q2 =  (q1,a2)

y así sucesivamente, obtendríamos los n+1 estados q1, q2, …, qn+1 . Puesto que Q contiene sólo n estados, los que qi no serán todos distintos. En consecuencia, oara algunos índices j y k, con 1  j < k  n+1, se obtendrá que qj=qk. Por lo tanto, tendremos un ciclo en el camino que parte de S hasta un estado de aceptación.

 

Puesto que j < k, se tiene que la “parte central” es decir aj +1 … ak, tiene al menos longitud 1. Obsérvese además que la cadena w’=a1…aj ak+1 … an+1 debe pertenecer también a L(M) para todo m0. Es decir, se puede “bombear” cero o mas veces la parte central y seguir teniendo una cadena que sea aceptada por el autómata. 

 
Lema de bombeo.- Sea L un lenguaje regular infinito. Entonces hay una constante n de forma que, si w es una cadena de L cuya longitud es mayor o igual que n, se tiene que w=uvx, siendo uvi xL para todo i 0, con |v|  1 y |uv|  n.

 

El lema de bombeo presenta una propiedad que debe tener todo lenguaje regular y nos facilita una forma de determinar si un lenguaje no es regular. Para demostrar que un lenguaje no es regular, se mostrará que para cualquier valor n lo bastante grande, se tendrá al menos una cadena de longitud n o mayor que falle al ser “bombeada”.

Por ejemplo, considérese el lenguaje

L={ai2 | i  1}

Toda la cadena de L debe tener una longitud que sea un cuadrado perfecto. Supongamos que L es regular y sea n la constante dada en el lema de bombeo. Obsérvese que an2  L y que, por el lema de bombeo, tenemos que an2 = uvx de forma que

1  |v|  n  y  uvix  L para todo i  1. Entonces se obtiene que:

 

n2 = |uvx|

< |uv2x|

 n2 + n

< (n+1)2
 

Es decir, la longitud de uv2x no puede pertenecer a L, es decir, L no puede ser regular.

T quede con dos estados, uno inicial, y el otro de aceptación. Aquí se pueden tener alguno o todos de estos 4 arcos: (r)del inicial al inicial, (s) del inicial al de aceptación, (t) de aceptación a aceptación y (u) de aceptación al inicial. Si s no existe entonces la expresión regular es la cadena vacía, pues no se puede llegar a algún estado de aceptación. Si existe s pero no u entonces la expresión regular es (r* s  t*). Si existe u entonces la expresión queda ((r*  s  t*)  (u  (r*  s  t*))*). Si r y t no existen son sustituidos por . Aquí r* representa la unión de las etiquetas de los arcos que salían y entraban en el mismo estado, como se dijo anteriormente.

4.1.- Definición
 

La extensión natural del autómata finito podría realizarse de muchos modos, como dotar al autómata finito de una capacidad de memoria ilimitada. La forma de memoria, es la que va a determinar la potencia del autómata. Si la capacidad de crecimiento esta acotada en un solo sentido (pila): Autómata de pila. Si la capacidad de crecimiento ilimitada en ambos sentidos (cinta): maquina de potencia similar a la maquina de Turing que veremos mas adelante.

 

Los parámetros de una maquina con una memoria auxiliar en forma de pila serán:

- El estado Actual

- El símbolo entrante (que pasa en el mundo)

- El símbolo de la cabeza de la pila (aunque el estado en la memoria viene determinado por todo el conjunto de símbolos: “la historia”; se toma solo elde cabeza para simplificar.

 

Hay tres actividades diferentes:

- Nuevo avance de la cabeza de lectura.

- Cambio del estado de la maquina de control

- Substitución del símbolo de la tapa de pila por una secuencia.

 

Ahora la diferencia entre determinismo y no determinismo si es importante.

 

Definición Formal.-  Un autómata de pila esta compuesto por la 7-tupa de M=(Q,,,,S,F,z) donde:

 

Q es un conjunto finito de estados.

 es un alfabeto de entrada

 es un alfabeto llamado alfabeto de pila
 es una regla de transición

S  Q es el estado inicial o de partida

Z   es el símbolo inicial de la pila

F  Q es el conjunto de estados finales o de aceptación.

4.2 Lenguajes aceptados por un autómata de pila
 

Los lenguajes aceptados por los Autómatas de Pila se denominan lenguaje libres del contexto (CFL por sus siglas en ingles Context Free language)
 
Cada autómata de pila que acepta cadenas sin vaciar su pila tiene un autómata equivalente que lo hace vaciando su pila.

Proceso de reconocimiento de una cadena:

        Se parte del estado inicial y la pila vacía.

        Se lee la cadena símbolo a símbolo de izquierda a derecha.

        Por cada símbolo leído se produce una transición desde el estado actual a otro a través de la flecha cuyo símbolo de entrada coincida con el símbolo leído, siempre y cuando la cabecera de la pila coincida con el símbolo de pila que figura a la izquierda del punto y coma.

        La cabecera de la pila es sustituida en cada transición por el símbolo de pila a la derecha del punto y coma en la etiqueta de la flecha.

        El autómata puede realizar transiciones entre estados sin consumir símbolos de entrada o símbolos de pila a través de flechas en las que en el lugar correspondiente de la etiqueta aparezca el símbolo .

        La cadena es reconocida si es posible que el autómata alcance un estado de aceptación, estando completamente consumida la cadena de entrada.

 

Teorema:
Cada autómata de pila que acepta cadenas sin vaciar su pila tiene un autómata equivalente que lo hace vaciando su pila.

Demostración:
Sea M=(Q,,,,S,F,z), un autómata de pila que acepta cadenas sin vaciar la pila. Se puede modificar M de la forma siguiente:

 

Incluir un nuevo estado inicial S, y una transición (S’,,;S,#).

Convertir todos los estados de F en estados de no aceptación, y añadir un estado nuevo p, y de cada antiguo estado Q de F añadir la transición (Q, , ;i,z).

Añadir (p, ,x;p, )
Añadir un nuevo estado de aceptación q, al que llegará la transición (p, ,#;q, ).

El nuevo autómata aceptará las mismas cadenas que el original, pero dejando la pila vacía.

4.3 Autómatas de Pila Deterministicos (PDA)
 

De manera general, un autómata de pila determinista es un autómata de pila en el cual es aplicable una, y sólo una, transición en cualquier instante. Esto implica que sí (p, x, y; q, z) y ( p, x, y; r, w) son transiciones, entonces q debe ser igual a r, y z debe ser igual a w. Sin embargo, esta condición no basta para excluir la posibilidad del no determinismo. 

 

Cuando se usa el término determinismo implica que el sistema está completamente definido. Sin embargo, las afirmaciones que se efectúen con respecto a los autómatas de pila son válidas, sin importar si los autómatas en cuestión se encuentran o no completamente definidos. Además, si se obliga a definir por completo a los autómatas, se obtienen diagramas más bien saturados. 

 

También es importante determinar si el determinismo reduce o no el poder de un autómata de pila. Por desgracia, así es; los lenguajes aceptados por autómatas de pila deterministas se denominan lenguajes independientes del contexto determinista. El hecho de que esta clase de lenguajes no incluya todos los lenguajes independientes del contexto nos indica que el objetivo de construir rutinas deterministas de análisis sintáctico y basadas en autómatas de pila no se alcanzará para todos los lenguajes independientes del contexto sino únicamente en el caso, más reducido, de los lenguajes independientes del contexto determinista. 

 

Además, los autómatas de pila deterministas aceptan cadenas sin que necesariamente tengan que vaciar sus pilas y, es probable que este modelo dé origen a segmentos de programas que saturen la memoria de un computador con los residuos de cálculos anteriores.

 

La mayor de las clases es la colección de lenguajes independientes del contexto que los autómatas de pila generales aceptan. Dentro de esta clase de se encuentran propiamente incluidos los lenguajes independientes del contexto deterministas aceptados por los autómatas de pila deterministas (aquellos que no tienen el requisito de vaciar sus pilas). Luego, propiamente contenidos en la clase de los lenguajes independientes de contexto deterministas, se hallan los lenguajes que pueden ser aceptados por los autómatas de pila deterministas que vacían sus pilas antes de aceptar una cadena de entrada.
4.4 Autómata de Pila Deterministico (PDA) y Lenguaje Libre de Contexto (CFL)
 

Existen lenguajes independientes del contexto que no pueden ser aceptados por ningún autómata de pila determinista.

 

- Lenguajes independientes del contexto deterministas: aceptados por algún autómata de pila determinista.

- Existen lenguajes independientes del contexto que no pueden ser aceptados por ningún autómata de pila determinista que vacíe su pila.

 

Principio de preanálisis
- Técnica que permite a los autómatas de pila observar uno o varios símbolos más allá de donde se encuentra la cabeza lectora del autómata, pero sin leerlos realmente. 

- Esta técnica permite superar el no determinismo de algunos autómatas de pila.

 
Analizadores Sintácticos LL(k)
- Leen la cadena de entrada de izquierda a derecha, y producen una derivación por la izquierda.

- Se basan en el proceso de reconocimiento de los autómatas de pila construidos.

- Se les denomina:

Analizadores sintácticos predictivos, pues deben predecir cuál es la siguiente regla de reescritura que debe aplicarse en la derivación.

Analizadores sintácticos descendentes, pues insertan en la pila el símbolo inicial de la gramática y terminan generando en ella una cadena de símbolos equivalente a la cadena de entrada.

Para ello emplean una técnica de preanálisis con k símbolos.

- Existen lenguajes independientes del contexto deterministas que no pueden ser reconocidos por analizadores LL(k), cualquiera que sea k.

 

Proceso de análisis LL
- Previo: marcar el fondo de la pila (#) e insertar el símbolo inicial de la gramática.

- Proceso: repetición de los siguientes pasos

1. Si en la cima de la pila hay un símbolo no terminal, reemplazarlo de acuerdo con una regla de la gramática.

2. Si en la cima de la pila hay un símbolo terminal que coincide con el símbolo actual de entrada, sacarlo de la pila y leerlo de la entrada. Si dichos símbolos no coinciden, la cadena es rechazada.

3. Si en la cabecera de la pila aparece #, la cadena es aceptada.

- El principio de preanálisis permite elegir entre posibles alternativas en el paso 1.

Tablas de análisis sintáctico LL(k)
- Matriz bidimensional cuyos elementos indican la parte derecha de la regla que se debe aplicar en el paso 1 del proceso de análisis cuando aparece un cierto símbolo no terminal en la cabecera de la pila, dada una cierta combinación de símbolos de preanálisis.

Tantas filas como símbolos no terminales.

Tantas columnas como combinaciones posibles de símbolos de preanálisis

(incluyendo el fin de cadena).

- Error: cuando no se puede aplicar ninguna regla.

Analizadores Sintácticos LR(k)
- Leen la cadena de entrada de izquierda a derecha, y producen una derivación por la derecha.

- Se les denomina analizadores sintácticos ascendentes, pues el proceso de reconocimiento que emplean conduce a la inserción en la pila del símbolo inicial de la gramática.

Para ello emplean una técnica de preanálisis con k símbolos.

- Los lenguajes aceptados por los analizadores LR(k) son los lenguajes independientes del contexto deterministas.

Proceso de análisis LR
- Previo: marcar el fondo de la pila (#).

- Proceso:

1. Ir insertando en la pila los símbolos terminales que aparecen a la entrada (operación de desplazamiento).

2. Cuando los símbolos en la cabecera de la pila coincidan con la parte derecha de alguna regla, sustituirlos por el no terminal en la izquierda de dicha regla (operación de reducción).

3. Al final, en la pila sólo quedan el axioma y #.

- El principio de preanálisis permite seleccionar entre posibles alternativas a la hora de elegir si se realiza una operación de desplazamiento o de reducción, y, en este último caso, también sirve para identificar cuál de las reglas de la gramática va a ser reducida.

- Las reglas involucradas en las operaciones de reducción leídas de abajo a arriba dan una derivación por la derecha.

Tablas de análisis sintáctico LR(k)
- Se utilizan para evitar tener que consultar más de un símbolo de la pila al realizar operaciones de reducción en el paso 2 del proceso de análisis LR.

- Las tablas de análisis sintáctico LR(k) se basan en la existencia de un autómata finito que es capaz de aceptar las cadenas de símbolos de la gramática (terminales y no terminales) que conducen a una operación de reducción.

Estados del autómata finito: símbolos especiales.

- Cada vez que se inserta en la pila un símbolo terminal (desplazamiento) o no terminal (reducción), también se inserta un símbolo especial.El símbolo especial insertado es un patrón que representa lo que hay por debajo de él en la pila.

- Una tabla de análisis LR(1) es una matriz bidimensional cuyos elementos indican la acción que debe realizar el analizador en cada momento (desplazar, reducir, aceptar, error) y los símbolos que debe insertar en la pila. 

Columnas: símbolos terminales, fin de cadena y no terminales.

* Columnas con terminales o fin de cadena: operaciones de desplazamiento, reducción, aceptación o error.

* Columnas con no terminales: indican el símbolo especial insertado en la cima de la pila tras una reducción que tuviese en la parte izquierda de la regla el no terminal de la columna.

Filas: símbolos especiales (estados del autómata finito).

5.1.- Definición de Máquina de Turing
 

Las maquinas de Turing son mas generales que cualquier autómata finito y cualquier autómata de pila, debido a que ellas pueden reconocer tanto los lenguajes regulares como los lenguajes independientes del contexto y, ademas, muchos otros tipos de lenguajes. Aunque sean mas potentes que los dos tipos de autómatas anteriores, todos ellos son bastante similares con respecto a los componentes y la acción que realizan.

Cuando pasamos de los autómatas finitos a los autómatas de pila, introdujimos un dispositivo para almacenamiento de memoria, la pila, que proporcionó la posibilidad de “recordar” la cantidad de información necesaria para el reconocimiento de lenguajes independientes del contexto. Una pila es bastante restrictiva debido a que el acceso a la información que tenemos esta limitado a la cima de la pila. Para poder acceder a los datos que se encuentran debajo de la cima, necesitamos sacar el dato de la cima –dato que puede que no deseemos que se pierda-.

 
Definición Formal:
Una maquina de Turing es una 7-tupla de M=(Q,,,S,,F,) donde:

 

Q es un conjunto finito de estados

 es un alfabeto de entrada

 es un alfabeto llamado alfabeto de la cinta.
SQ es el estado inicial

 es el símbolo blanco( y no esta en )

FQ es el conjunto de estados finales o de aceptación

:Qx  Qxx{L,R} es una función parcial que se llama función de transición.

 

En esta definición se supone que el valor inicial de todas las celdas de la cinta es el símbolo . La definición requiere que . Generalmente, permitimos que  -{}. La función de transición  transforma pares (q,) formados por el estado actual y los símbolos de la cinta en ternas de la forma (p,t,X), donde p es el estado siguiente, t es el símbolo escrito en la cinta y X es un movimiento de lectura/escritura de la cabeza, que puede ser L o R, según que el movimiento sea hacia la izquierda o la derecha (nos imaginamos que la cinta se extiende de izquierda a derecha)

 

5.2.- Funcionamiento de la máquina de Turing.
 

La máquina en su funcionamiento pasa por diferentes estados qi en instantes t sucesivos. El argumento de la función que queremos calcular estará almacenado previamente en la memoria, y en el instante inicial, antes de que la máquina comience a funcionar, la cabeza lectora apuntará al símbolo más a la izquierda del argumento. A partir de ese momento la máquina realizará operaciones, que dependerán del estado en que ella se encuentre, y del símbolo que en ese momento lea la cabeza lectora. Con estas operaciones se podrán realizar las siguientes tareas: sustituir el símbolo leído por otro, pasar a leer el símbolo que esta en memoria a la derecha del símbolo leído, pasar a leer el símbolo que esta en memoria a la izquierda, o saltar directamente a ejecutar otra instrucción si se cumple una condición especificada; en todos los casos, y una vez ejecutada la tarea indicada, se pasaría al estado que también se indica en la propia instrucción.

Por ejemplo, la transición (q1,a)=(q5,b,R) provoca que la máquina de Turing pase de una configuración:

 
posición actual de la cabeza representada por la letra entre corchetes
 
[a] b b 

Estado Interno q1
A la configuración:

a [b] b

Estado interno q1
Haremos hincapié en que una función parcial no esta necesariamente definida para todo elemento del conjunto del que se realiza la transformación. Por tanto, puese que  no tenga una imagen para algún par Qx.

 

Obsérvese que las transiciones dependen únicamente del estad actual y del contenido de la celda sobre la que se encuentre la cabeza de lectura/escritura. Por tanto, cualquier cadena de entrada se debe presentar a la máquina sobre su cinta. Esto es debido a que se requiere que  - {} (y que  no es un símbolo de entrada).

 
Proceso de reconocimiento de una cadena:
Se parte del estado inicial, y la cinta contiene símbolos de entrada.
Se efectúan las transiciones pertinentes según la función de transición.
Si la cabeza lectora rebasa el extremo izquierdo de la cinta, la cadena es rechazada y el proceso termina (terminación anormal).
Si la máquina alcanza el estado de parada, la cadena es aceptada.
5.3.- Lenguajes aceptados por la máquina de Turing.
 

Una máquina  de Turing se puede comportar como un aceptador de un lenguaje, de la misma forma que lo hace un autómata finito o un autómata de pila. Colocamos una w en la cinta, situamos la cabeza de lectura/escritura sobre el símbolo del extremo izquierdote la cadena w y ponemos en marcha la máquina a partir de su estado inicial. Entonces w es aceptada si, después de una secuencia de movimientos, la maquina de Turing llega a un estado final y para. Por tanto w es aceptada si qww1pw2 para algún estado final p y unas cadenas w1 y w2. (Haremos hincapié en que se ha supuesto que la máquina de Turing para cuando llega a un estado final). Entonces se obtiene la siguiente definición:

 

Sea M=(Q,,,S=q1,,F,) una máquina de Turing. Entonces ellenguaje aceptado por M es:

L(M)={w* | q1ww1pw2 para pF y wi*}

 

Para rechazar una cadena que no es aceptable, lo único que hay que hacer es evitar que se llegue a un estado final.

 

Un lenguaje que es aceptado por una máquina de Turing se conoce como lenguaje recursivamente enumerable (a menudo se abrevia como lenguaje R.E.)

 

El termino enumerable proviene de que dichos lenguajes son aquellos cuyas cadenas pueden ser listadas (enumeradas) por una maquina de Turing. Esta clase de lenguajes es bastante grande, incluyendo los lenguajes independientes del contexto.

 

Reacuérdese que, para que una máquina de Turing acepte un lenguaje, no necesita parar sobre cualquier cadena de entrada. Solo necesita parar en un estado de aceptación para aquellas cadenas que pertenezcan al lenguaje. De hecho hay lenguajes R.E. para los cuales ninguna maquina de Turing que los acepte para con todas las entradas (naturalmente, cualquier maquina de Turing para dichos lenguajes debe parar para toda la cadena que pertenezca realmente al lenguaje). La subclase de los lenguajes recursivamente enumerables que son aceptados por al menos una maquina de Turing que para con toda cadena de entrada (dependiendo de si la cadena es aceptada o no), se conoce por la clase de los lenguajes recursivos.

Puesto que las maquinas de Turing pueden leer y escribir sobre su cinta pueden convertir la cadena en salida. La transformación de la entrada en salida es el primer propósito de las computadoras digitales; por tanto, una maquina de Turing se considera como un modelo abstracto de una computadora. Se supone que la entrada para la máquina de Turing esta formada por todos los símbolos de la cinta que no son blancos. La salida esta formada por cualquiera de los símbolos que queden en la cinta cuando la computación termina.

5.4.- Ejemplo de Mayor fuerza de la máquina de Turing (Máquina de Turing Universal)
 

La maquina de Turing universal es una maquina de Turing que, a partir de una descripción adecuada de una maquina de Turing M y una cadena de entrada w, simula el comportamiento de M sobre la cadena w.

 

Lo primero que debemos hacer es encontrar la manera de describir una máquina de Turing arbitraria M=(Q,∑,,S,,F,) ya que su descripción sirve como introducción a la máquina de Turing universal. Esto requiere que la descripción sea codificada a partir de un alfabeto finito. Estableciendo unas sencillas convenciones, una codificación de ese tipo es algo realmente sencillo.

 

Para empezar se requiere que M tenga un único estado de aceptación. La transformación de una maquina de Turing arbitraria en una que tenga un único estado final es un proceso bastante sencillo. Simplemente se añaden las transiciones y los estados necesarios para que la máquina de Turing pueda pasar de cada estado de aceptación  q al nuevo estado de aceptación p que será único, y la cabeza lectora/escritura se dejará en la posición en la que estaba cuando había llegado a q.

 

Entonces se supone que Q={q1,q2,…,qn} donde q1 es el estado inicial y q2 es el único estado final de M. Es más, suponemos que ={1,2,…,n} donde 1 es el blanco. Partiendo de estas suposiciones, M estará completamente determinado por el medio de su función de transición. Luego, para codificar M solo hay que codificar . Para ello, representamos q1 por 1, q2 por 11 y así sucesivamente. De forma similar, representamos  i por una cadena de i unos. Finalmente, representamos las directivas para la cabeza de lectura/escritura de forma que L será 1 y R será 11. Si usamos los ceros como separadores, podemos codificar una transición tal como 

 

(q3,1) = (q4,3,L)

 

mediante la cadena 011101011110111010. de Ello se sigue que M tiene una codificación representada por una cadena finita de ceros y unos. Es más, dada una codificación, podemos decodificarla correctamente.

5.5.- Extensiones de la máquina de Turing
 

Podemos combinar dos máquinas de Turing permitiendo que compartan la misma cinta y, que cuando termine su ejecución, la otra empiece. El contenido de la cinta cuando comienza la ejecución de la segunda maquina esta formado por todo lo que dejo la primera maquina de Turing, y la cabeza de lectura/escritura de la segunda se situará, al comienzo de la ejecución, sobre la celda de la cinta sobre la que terminó la primera.

 

Definición formal.-
Sean M1 y M2 dos maquinas de Turing sobre el mismo alfabeto de entrada 

 

M1= (Q1, 1, 1S1, 1,F1, 1)

M2= (Q2, 2, 2S2, 2,F2, 2)

 

Se supone que Q1Q2=. La composición de las maquinas de Turing M1 y M2 es la maquina de Turing M=(Q,,,S,,F,), que se denota M1M2 donde:

Q=Q1Q2
S=S1
F=F2
(q,) es igual a:

- 1(q,) si qQ1 y 1(q,)(p,t,X) para todo pF1
- 2(q,) si qQ2
- (S2,t,X) si qQ1 y 1(q,)=(p,t,X) para algún pF1
 

Obsérvese que la composición M1M2 se comporta como M1M2 se comporta como M1 hasta que M1 llega a un estado final. En ese momento cambia al estado inicial M2 y se comporta como M2 hasta que termina.

5.6.- Máquina de Turing no determinista.
 

Para simular el movimiento de una maquina de Turing de dos dimesiones, esta maquina calcula la dirección de la celda a la que se movería la maquina de Turing de dos dimensiones. Entonces, localiza en la posta inferior la celda con dicha dirección y cambia el contenido de la celda en la pista superior.

 

Finalmente, una modificación importante que se puede introducir en nuestra definición original es la eliminación del requerimiento de que la regla de transición sea una función. Esta maquina de Turing se llamará Máquina de Turing no determinista, ya que para un estado actual y el símbolo actual de la cinta, puede haber un numero finito de movimientos a elegir. 

 

Ya que cualquier maquina de Turing determinista es también no determinista, es lógico que una maquina de Turing determinista  se puede simular una no determinista. También una maquina de Turing determinista puede simular una no determinista. Por tanto no se gana ninguna potencia adicional a causa del no determinismo.

 

Para ver como se realizaría la simulación, sea M1 una Maquina de Turing no determinista que acepta algún lenguaje. Describiremos una maquina de Turing (determinista) M2, que será de tres cintas,  que simule M1. Téngase en cuenta que, para cualesquiera estado actual y símbolo de la cinta de M1 hay un número finito de movimientos para realizar a continuación. Numeraremos dichos movimientos 1,2,…k. Puesto que tanto Q1 como 1 de M1 son conjuntos finitos, solo existirá un número finito de pares de estado actual y símbolo de la cinta.

 

Por tanto, se puede obtener el par que tenga el mayor número posibles movimientos a realizar a continuación. Sea este numero n, entonces cualquier computación para M1 e puede representar mediante una secuencia finita de números elegidos entre 1 y n, donde cada numero representará el movimiento elegido para ser realizado a continuación en esta etapa de la computación. No toda secuencia finita de números entre 1 y n representan computaciones válidas puesto que puede que haya menos de n elecciones para algún par estado-símbolo de la cinta.

 

5.7.- El problema HALFING para las máquinas de Turing (problema de parada)
 

Una función f es computable, si existe una máquina de Turing que computa f(w) para toda w perteneciente al dominio de f. Un ejemplo de función computable es la función característica de un lenguaje recursivo. De forma intuitiva, sabemos que la función característica de un lenguaje recursivamente enumerable que no es recursivo, NO ES COMPUTABLE, ya que existen algunas cadenas de dicho lenguaje para las que la maquina de Turing no lo acepta, no para. 

 

En esta ocasión estudiaremos ciertas cuestiones acerca de la computabilidad, en función de las situaciones en las cuales el resultado de la computación es  si  o no. Los problemas de este tipo se llaman problemas de decisión y dicha clase de computabilidad se conoce como resolubilidad.
 
Por ejemplo, el problema “dada una gramática independiente del contexto G, ¿L(G) es vacío?” es un problema del tipo mencionado anteriormente. Obsérvese que hay un número finito de casos para este problema; uno por cada gramática independiente del contexto. Además, para cada caso, se puede determinar una respuesta afirmativa o negativa.

 

Otro ejemplo seria la pregunta “dada una gramática sensible al contexto y una cadena w, ¿ wL(G) ?. Nuevamente obsérvese que hay finitos casos de este problema. Cada uno de ellos se determina mediante una gramática sensible al contexto y una cadena. Es más, cada uno tiene una respuesta si o no.

 

Se dice que los problemas de decisión son resolubles si existe un algoritmo capaz de responder si o no a cada uno de dichos casos. Si el algoritmo no existe, se dice que el problema es irresoluble. Los problemas de los ejemplos anteriores son ambos resolubles puesto que existe un algoritmo para ellos.

 

El problemas irresoluble mas conocido es el problema de parada para maquinas de Turing.

 

Sea M una maquina de Turing arbitraria con un alfabeto de entrada ∑.

Sea w∑. ¿Parará M con la cadena w como cadena de entrada?

 

En caso del problema de parada está formado por la pareja máquina de Turing-cadena de entrada. Una solución a dicho problema seria un algoritmo que, para cualquier caso, respondiera si o no de forma correcta, es decir, un algoritmo lo bastante general como para responder correctamente al problema de parada para cualquier combinación de máquina de Turing y cadena de entrada.

 

Teorema.- El problema de parada para las maquinas de Turing es irresoluble.

 

Podemos usar la irresolubilidad del problema de parada para demostrar que otros problemas también son irresolubles. Una forma de hacerlo es demostrando que, si un determinado problema se puede resolver, el problema de parada también es resoluble.

 

Por ejemplo, el problema de la cinta en blanco consiste en el problema de decidir si una maquina de Turing parará cuando comience con una cinta en blanco. Para demostrar que el problema de la cinta en blanco es irresoluble, demostraremos que, si fuera resoluble, el problema de parada también lo seria. Entonces, consideremos que el problema de la cinta en blanco es resoluble. Sean M una maquina de Turing que comienza con una cinta en blanco, luego escribe w sobre la cinta y se ejecuta como si hubiera comenzado con la configuración q1w (donde q1 es el estado inicial de M) .Obsérvese que M’ es una maquina de Turing que al principio tenia la cinta en blanco. Si obtenemos un algoritmo que determine si una maquina de Turing arbitraria que comienza con una cinta en blanco para, podremos determinar si M’ para. Pero M’ para si y solo si la maquina de Turing M original, para con la cadena w como entrada. Por tanto podríamos obtener una solución para el problema de parada si existiera un algoritmo general para el problema de la cinta en blanco. 

 

Esto contradice el teorema y por tanto, el problema de la cinta en blanco también es irresoluble.

 

La técnica que relaciona el problema de parada con el problema de la cinta en blanco de forma que nos permite deducir a partir de la irresolubilidad del problema de parada la irresolubilidad del problema de la cinta vacía, se llama reducción. Se dice que el problema de parada se reduce al problema de la cinta vacía nos permite deducir que la resolubilidad del problema de parada (Un problema X se reduce al problema Y si, al obtener la solución de Y, se puede obtener la solución de X).

6.1.- Lenguajes Regulares
 

Las gramáticas formales definen un lenguaje describiendo cómo se pueden generar las cadenas del lenguaje.
Una gramática formal es una cuadrupla G = (N, T, P, S) donde
- N es un conjunto finito de símbolos no terminales
- T es un conjunto finito de símbolos terminales                        N  T = 
- P es un conjunto finito de producciones
   Cada producción de P tiene la forma
         ,   = A    y     = 
       , ,   (N  T)*      y  A es S ó A  N
- S es el símbolo distinguido o axioma     S  (N  T)
Restringiendo los formatos de producciones permitidas en una gramática, se pueden especificar cuatro tipos de gramáticas (tipo 0, 1, 2 y 3) y sus correspondientes clases de lenguajes.
 
Gramáticas regulares (Tipo 3)
Generan los lenguajes regulares (aquellos reconocidos por un autómata finito). Son las gramáticas más restrictivas. El lado derecho de una producción debe contener un símbolo terminal y, como máximo, un símbolo no terminal. Estas gramáticas pueden ser:
- Lineales a derecha, si todas las producciones son de la forma
                                                A  N  {S}
    A  aB    ó   A  a            B  N
                                                a  T
(en el lado derecho de las producciones el símbolo no terminal aparece a la derecha del símbolo terminal)
- Lineales a izquierda, si todas las producciones son de la forma
                                                A  N  {S}
    A  Ba    ó   A  a            B  N
                                                a  T
(en el lado derecho de las producciones el símbolo no terminal aparece a la izquierda del símbolo terminal)
En ambos casos, se puede incluir la producción S  , si el lenguaje que se quiere generar contiene la cadena vacía.
 
Teorema de kleene.-
Se denomina a un conjunto regular si puede ser generado a partir de un alfabeto £, utilizando tan solo las operaciones de unión, concatenación y cerradura de Kleene. 

Definición: Sea £ un alfabeto cualquiera. Las expresiones regulares sobre £ se definen de la siguiente manera: 

i) 0, E y a, ¥a E £, son expresiones regulares sobre £.

ii) Sean u y v expresiones regulares sobre £, entonces: 

u + v, uv y u* son expresiones regulares sobre £.

iii) Ninguna expresión que no este definida en i e ii, es expresión regular sobre £. 

La notación u+ = uu*, y u2 = uu, u3 = u2u,...

ejemplo: 

(a)    00 

(b)    (0+1)* 

(c)     (0+1)* 00(0+1)* 

(d)    (1+ 10)*

Teorema: Sea r una expresión regular. Entonces existe un AFN con transiciones-E que acepta L(r). 

Demostración: Aplicando inducción sobre el numero de operadores en la expresión regular r, se muestra que existe un AFN M, con transiciones-E con un solo estado final, y con transiciones que lo pueden sacar de dicho estado; tal que L(M) = L(r). 

Caso base: La expresión r debe ser E, 0 o a para algún a E £. 

Inducción: (uno o más operadores)Asumimos que el Teorema es verdadero para expresiones regulares con un número de operadores menos a i, i. Sea r una expresión con i operadores. Existen tres casos: 

Caso 1.- r=r1+r2 con r1, r2 que contienen menos de i operadores: 

Caso 2.- r=r1r2 

Caso 3.- r=r1* 

entonces: L(M) = L(M1 ) Lqqd 

ejemplo: 

01*+1 = 0(1*) + 1 

Teorema de Kleene: 

Un lenguaje L es aceptado por un AFD, si y solo si, L es un conjunto regular. 

Demo: Sea L el conjunto aceptado por el AFD 

M= ({q1,...,qn}, £, S, q1, F )

Sea Rkij el conjunto de todas las cadenas x tales que S(qi,x)=qj, y si S(qi,y) = qe, para cualquier y que es un prefijo de x, y E, entonces ek. 

Es decir, Rkij es el conjunto de cadenas tales que pasan al autómata finito del estado qi al estado qj sin pasar por ningún estado enumerado mayor a k. 

Dado que no existe ningún estado enumerado mayor que n, Rnij denota todas las cadenas van de qi a qj. 

Es posible definir Rkij de una manera recursiva si procedemos de la siguiente manera: 

Rkij = Rk-1ik (Rk-1kk)* Rk-1kj U Rk-1ij
{a | S(qi,a)= qj} if ij 
R0ij = 
{a | }S(qi,a)= qj} U {E} if i=j 
 
Debemos demostrar, que para cada i,j y k , existe una expresión regular rkij que denota el lenguaje Rkij . Procedamos por inducción sobre k: 

Base: 

a1 +a2 + ....+ap si ij

roij = a1 +a2 + ....+ap + E si i=j 

en donde {a1, a2 ,....,ap } son todos los símbolos de £ tales que S(qi,a) = qj 

Si este es un conjunto vacío, entonces: 

0 siij 

roij = E sii=j

Inducción: La formula recursiva para Rkij tan solo incluye las generaciones: unión, concatenación y cerradura. Por la hipótesis de inducción, para cada l y m existe una expresión regular rlmk-1 tal que: 

L(rlmk-1)= Rlmk-1
Entonces para Rijk podemos elegir la expresión regular: 

(rikk-1)(rkkk-1)*(rkjk-1) + rijk-1
Lo cual completa la inducción. 

Para terminar la demostración, solo debemos de observar que: 

L(M) = U Rnij
Procedimiento para construir una expresión regular a partir de un autómata finito: 

Entrada: Diagrama G de un autómata finito. Los nodos se numeran 1,2,....,n. 

1.Forme m copias de G, cada una de los cuales contenga tan solo un estado final. Llame a estas gráficas G1,G2,...,Gm. Cada nodo final de G, es el nodo final de Gt, con t=1,2,..,m. 

2.Por cada Gt hay que hacer: 

Repita 

- Elija un nodo i en Gt que no sea ni nodo de inicio ni nodo final 

- Elimine el nodo i de Gt, y haga lo siguiente: Por cada j,k i (es valido j=k) haga:

i) Si wji 0, wik0 y wii = 0 entonces: Agregue un arco del nodo j al k, etiquetado wji wik. 

ii)Si wji0, wik0 y wii0 entonces: Agregue un arco del nodo j al nodo k etiquetado wij(wii )* wik. 

iii)Si j y k tienen arcos etiquetados w1,w2,..,ws, reemplácelos por un nuevo arco etiquetado w1+w2+...+ws
iiii) Remueva el nodo i y todos los arcos que incidan sobre el en Gt.

Hasta: los únicos nodos en Gt, sean el nodo de inicio y el del estado final. 
Determine la expresión aceptada por Gt. 

La expresión regular aceptada por G, se obtiene al unir las expresiones de cada Gt con t. 

La eliminación del nodo i se logra encontrando todas aquellas rutas j,i,k de longitud 2 que tienen i como nodo intermedio. 

Este AFD acepta el lenguaje L={aibi | in} 
Lema de Pumping (para lenguajes Regulares) 
Sea L un lenguaje regular, que es aceptado por un AFD con k estados. Sea z una cadena en L cuya longitud |z|k. Entonces z puede ser reescrito como: z=uvw en donde: |uv|k, |v|>0 y uv2w E L, , ¥i0. 

El llamado Pumping Lemma, es una herramienta poderosa para demostrar que un lenguaje no es regular. 

Ejemplo: 

(1) L={z E {a,b}* | |z| =n2, para algún n E N} 

Supongamos que existe un AFD que reconoce L, y sea k el numero de estados que contiene. Por el Pumping Lemma, toda z E L con |z|k puede descomponerse como uv2w. 

Considérese una cadena |z|=k2, por el Pumping Lemma existen u,v y w con 0<|v| 
entonces: 

|uv2w|= |uvw|+ |v| = k2+|v|k2+k < k2 +2k +1 = (k+1)2
entonces: 

|uv2w| no puede ser un cuadrado perfecto ---> L no es un lenguaje regular. 

(2) El lenguaje L={ai | i es un primo} es no regular, sea n un primo y n>k, -->an = uviw 

Supongamos: |uvn+1w|= |uvwvn| = |uvw| + |vn| = n + n (|v|) = n(1+|v|)

entonces: 

El lenguaje es no regular 

6.2.- Lenguajes de contexto libre
 

Estas gramáticas, conocidas también como gramáticas de tipo 2 o gramáticas independientes del contexto, son las que generan los lenguajes libres o independientes del contexto. Los lenguajes libres del contexto son aquellos que pueden ser reconocidos por un autómata de pila determinístico o no determinístico.
 
Como toda gramática se definen mediante una cuadrupla G = (N, T, P, S), siendo 
- N es un conjunto finito de símbolos no terminales
- T es un conjunto finito de símbolos terminales                        N  T = 
- P es un conjunto finito de producciones
- S es el símbolo distinguido o axioma     S  (N  T)
En una gramática libre del contexto, cada producción de P tiene la forma
 
                                                A  N  {S}
                   A  
                                                   (N  T)* - {}
Es decir, que en el lado izquierdo de una producción pueden aparecer el símbolo distinguido o un símbolo no terminal y en el lado derecho de una producción cualquier cadena de símbolos terminales y/o no terminales de longitud mayor o igual que 1.
La gramática puede contener también la producción  S   si el lenguaje que se quiere generar contiene la cadena vacía.
 
Autómatas Push Down.
Los AF no pueden reconocer a todos los lenguajes libres de contexto, debido a que tienen memorias finitas, mientras que los LLC pueden requerir almacenamiento de una cantidad de información ilimitada. Por ejemplo, en el lenguajes L = {anbn | n0}, debemos revisar el número de a´s que preceden a las b’s. Debido a que n es ilimitado, esta cuenta no puede realizarse con una memoria finita. Queremos una máquina que pueda contar sin límite. Esto sugiere tratar con una pila como un mecanismo de almacenamiento, permitiendo un almacenamiento ilimitado. Esto lo permite una clase de máquinas llamadas Autómatas de Pila (AP).

 

   Los autómatas de pila (AP) son autómatas utilizados para representar LLC. Para ello utilizan símbolos de entrada y salida que van usando la pila, tratando de que al final se llegue a la pila vacía, es decir, que se reconozca el lenguaje.

 

   Si permitimos que un AP actúe en forma no determinista, conseguiríamos una clase de AP que acepte exactamente la familia de LLC. No existe una equivalencia entre los AP deterministas y no deterministas. Nos enfocaremos a los AP no deterministas.
6.3.- Lenguajes de contexto sensitivo
 

Una gramática G=(N,∑,S,P) es una gramática sensible al contexto  si todas las producciones son de la forma , donde ,(N∑)+ y ||  ||.

 

Por ejemplo, la gramática dada por:

S abc | aAbc
Ab bA
Ac  Bbcc
bB  Bb

aB  aa | aaA

es una gramática sensible al contexto. Esta gramática genera el lenguaje 

{anbncn  n1}

con lo que tenemos un ejemplo de un lenguaje sensible al contexto que no es independiente del contexto.

 

Recordemos que toda gramática independiente del contexto se puede poner en forma normal de Chomsky, en la cual las producciones son de la forma A  o también ABC. Puesto que las producciones de esta forma satisfacen la definición de gramáticas sensibles al contexto, se deduce que toda gramática independiente del contexto es también una gramática sensible al contexto. 

 

Lema.- El conjunto de lenguajes sensibles al contexto contiene el conjunto de los lenguajes independientes del contexto.

 

Las gramáticas sensibles al contexto o de tipo 1, son las que generan los lenguajes sensibles al contexto. Los lenguajes sensibles al contexto son aquellos que pueden ser reconocidos por las Autómatas Linealmente Acotados ALA.
 
En forma general toda gramática se define mediante una cuádrupla G=(N,T, P,S), siendo
-N es un conjunto finito de símbolos no terminales
-T es un conjunto finito de símbolos terminales N T=
-P es un conjunto finito de reglas de producción
-S Símbolo distinguido o Axioma S (N T) 
En una gramática sensible al contexto, cada regla de producción de P tiene la forma
 
  N  {S}
A                  ,   NT
                             NT - 
 
Es decir se permite el reemplazo del no terminal A en el lado izquierdo de la producción, por la cadena  sólo en el “contexto” .  La gramática puede contener también la producción S   si el lenguaje que se quiere generar contiene la cadena vacía. 
 
Ejemplo 4
L4={an bn cn / n>0}
G4=<{A,B,C}, {a,b,c}, S4, P4>

donde P4 contiene las siguientes producciones:
S4 A
A aABC
AabC
CBBC
bBbb
bCbc
cCcc

Derivación de la cadena a3b3c3
	S4
	 
	

	
	 
	aaabBBCCC

	A
	 
	

	
	 
	aaabbBCCC

	aABC
	 
	

	
	 
	aaabbbCCC

	aaABCBC
	 
	

	
	 
	aaabbbcCC

	aaabCBCBC
	 
	

	
	 
	aaabbbccC

	aaabBCCBC
	 
	

	
	 
	aaabbbccc

	aaabBCBCC
	 
	 


 

 

Autómata linealmente acotado
Es una máquina de Turing particular. La restricción sobre el modelo general de Máquina de Turing es que las transiciones se realizan sobre una cantidad de casilleros acotada. Es decir, en vez de tener una cinta de entrada infinita sobre la cual calcular, se restringe a una porción entre un casillero que contiene un símbolo de inicio #,  y un símbolo final $, y se garantiza que las transiciones se van a realizar dentro de este conjunto de casilleros en la cinta de entrada. 
 
Para el caso del modelo multicinta se extiende para cada cinta la condición de acotar el espacio de trabajo.

 

Una máquina de Turing con esta restricción ALA, permite reconocer un tipo de lenguajes en particular que se denominan Lenguajes Sensibles al Contexto. 

ALA= < E, A, C, , e0, B, F, #, $>
donde E, A, C,  e0, B, F, #, $ se definen como antes
y  E x C  E x C x {D,I,N}   donde {D,I,N} son posibles movimientos de la cabeza lectora. No se permiten movimientos a la izquierda de # ni a la derecha de $.
 
El ALA también puede ser multicinta
ALAM= < E, A, C, , e0, B, F, #, $>
donde E, A, C,  e0, B, F, #, $ se definen como antes
y  E x C k E x (C x {D,I,N}) k     donde {D,I,N} son posibles movimientos de la cabeza lectora. En ninguna de las cintas, se permiten movimientos a la izquierda de # ni a la derecha de $.

Todo lo que se hace en multicinta puede realizarse con el modelo de 1 cinta. Es decir, que son modelos equivalentes ya que pueden reconocer los mismos lenguajes.
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