THIN Zusammenfassung

Luca Marceca

Alphabete, Worter und Sprachen

Regulare Ausdriicke

Teilmengenkonstruktion Ablauf

«Alphabet (Z)»: endliche, nichtleere Menge.

e Leeres Wort = € = «» = Uiber jedes Alphabet.
«Wort (w)»: endliche Folge von Symbolen ber ein
bestimmtes Alphabet (Achtung: Eigentlich ein Tupel;
Wenn aber eindeutige Zuordnung der Symbole im
Alphabet kann es weggelassen werden).

= Unendlich viele Worter Uber ein X.
«Sprache (L)»: unendliche oder endliche Menge von
Wortern (L € X" ().*Sprache Uber jedes Alphabet) .

e Leeres Wort nicht in jeder Sprache.

o @l={e}(da[]!=[«»])

e Konkatenation: AB = BA (Prafix A + Suffix B)

e L*=(L*)* (hat bereits jede Kombi von «w»)

e (@ liber jedes Alphabet (mit keinen Wértern)

> Def.: Worter die Sprachen definieren.

Moglichkeit Sprachen endlich darzustellen.
Es sei X ein beliebiges Alphabet. Die Sprache RA s der reguliren
Ausdriicke dber X ist wie folgt definiert:

= olJRas IRrer Mol (pid (ceros

m ¥ CRAg

m R cRAs = (R*) € RAs ort):
a RScRAs= (RS cRAr L.(Q) = {}
m R,ScRAc = (RIS)eRAx |, (€)=f¢)

= «*» vor Konkatenation vor « | »
= Reguldre Sprache, falls RegEx existiert.
zB. (weia e mitm > nt nicht regular.
> Beispiel:

L(#): Menge der Binarworter mit abwechselnd Nullen und Einsen

R, = (1]€)(01)*(0]e)

Endliche Automaten (EA)

Wortkonventionen
Definition Beispiel Beschreibung
[w| [10011] =5 Wortldnge
lw|x |abcl, =1 Symbolh3ufigkeit (X)
wk (abc)® = cha Spiegelwort
wk =w (anna)® = anna Palindrom
X oy (=xy) ab o cd = abcd Konkatenation
|x oy = x| + |y| - Konkatenationlange
w=uvy w = eabba Prafix v
Prafix hier = € (echtwenny # ¢)
w = xv w = abbas Suffix v
Suffix hier =€ (echt wenn x # €)
w = xvy w = aabba Infix (Teilwort) v
Infix hier = ab (echt wenn —(x =
«v» an einem Stick! £ Ay = ¢))
wX = www ... w? = www Wortpotenz nach X
wl=¢ (Achtung: 1. Symbol
whtl = whow ist «inkl.» X)
x* ot = 2\{e} Kleenesche Hiille
=30uztusz?.) (=2 —{e) (immer unendlich)
xk 20 = {g} Wérter mit Lange k.
(nie unendlich)

Definition (Endlicher Automat)

Ein (deterministischer) endlicher Automat (EA) ist ein Quintupel
M = (Q, E,8,q0, F)
mit
m endlichen Menge von Zusténden () = {qu.q1..... 4.} (n € N)
m Eingabealphabet ¥ = {a).a2,.... a5} (m € H)

m Ubergangsfunktion 4: () x ¥ — Bg]g"_ S(q” a_Jg 94
m Startzustand g € )

@ S ;®
m Menge der akzeptierenden Zustinde F' C ()

Anmerkung: Das kartesische Produkt von A und B ist definiert als
AxB={(ab)|acAund be B}.

Definition (Nichtdeterministischer endlicher Automat)

Ein nichtdeterministischer endlicher Automat (NEA) ist ein Quintupel
M=(Q,%,5q,F),

wobei ), X, gy und F wie beim deterministischen endlichen Automaten
(ab jetzt: DEA) definiert sind und die Ubergangsfunktion & definiert ist als

8:Qx X = P(Q).

> Ziel: Von einem NEA in einen DEA
> Anhand eines Beispiels:

Zustandsm. 0 1
%] %) %]
-> A: {q0} B:{q0, g1} A:{q0}
{q1} 1 {a2}

* {g2} 7] B4
-> B: {g0,q1} B: {g0,q1} C:{q0,q1}
->* C:{q0,092} = B:{q0,ql} = A:{q0}

*~—{q1, 92} 2 {g2}

->*=q0,q1,q2} {90, q1}

(1) Alle Zustandsmengen definieren / ablesen.
= Jede mogliche Zustandskombination!
= Bei 0/ 1 Spalte zB. {q0, q1} einfach eine

Menge bilden aus den jeweiligen
Mengen von g0 und q1.

(2) Kandidaten fiir Startzustand wahlen.
= g0 muss bei Zustandsmengen Spalte

vorkommen (oben mit «->» markiert).

(3) Kandidaten fur Endzustand wiahlen.
= @2 muss bei Zustandsmengen Spalte

vorkommen (oben mit «*» markiert).

(4) Nicht erreichbare Zustdnde streichen.
= Zustandsmenge nirgendwo anders in 0

oder 1 Spalte vorhanden (Achtung: gq2!).

Endliche Automat (EA):
(g1, a) = (gz):

O——O
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Achtung (zu Punkt (4)):

Da g2 auch gestrichen wurde, zeigt jetzt darum

neu g1 auch nirgendwo hin!



Satz

(Q, X, 8,q0, F) ein EA und x und y zwei beliebige Worter aus

Sei M

X*, so dass x,y € [p]. Dann gilt fiir alle Wérter = € £*

DO

-
-

start 4@

i > Anmerkung Allgemein:

DEA zu KFG:

Fiir jeden Zustand g; gibt es ein Nichtterminal ;.

Nichtterminale:

H Fiir jede Transition d{q;. a) = q; erstellen wir die Q. Q1. O
THIN Zusammenfassung Produition @: = 60 Produktionen
H Fiir jeden akzeptierenden Zustand ¢; € I erstellen wir die Qo 0Q0 | 1Q1 |
Produktion Q; — ¢ Q1 — 00, | 10,
A Das Nichtterminal () wird zum Startsymbol. Q2 — 002 | 1Qo

Ls = {we {0,1)* ||| mod 3 =0}

0 0

1 1
g 1
start — )@.\ 4—@3 0

Luca Marceca

(5) Zustandsmengen benennen und neue Tabelle.

Kellerautomaten (KA)

Tuctardsm T o 7 Kontextfreie Grammatik (KFG)
A B A Definition (Kontextfreie Grammatik)
B B C Eine kontextfreie Gr tik G (KFG) ist ein 4-Tupel (N, X, P, A) mit
x C B A m IV ist das Alphabet der Nichtterminale (Variablen).
. . m X ist das Alphabet der Terminale.
(6) DEA zeichnen (Start = NEA, End = gemass (3))' m P ist eine endliche Menge von Produktionen (Regeln). Jede
1 0 Produktion hat die Form o "hat die form"
X =8
F——""" ;m
< mit Kopf X € N und Rumpf 3 & (U 2" :’Safe 7[10”/5 )
=1 m A ist das Startsymbol, wobei 4 € N.
w
u

> Ableitungen:

e KFG enthalten RegEx.

BereChnung von DEA (NEA analog) e Folge von Ableitungsschritten, so dass
> Beispiel: aus Startsymbol A von KFG G ein Wort w
abgeleitet wird (w ist «ableitbar» in G).

—

rz € L(M)

e Linksseitig ersetzt jedes Nichtterminal,

welches ganz links ist (Rechtseitig

analog).

Kontextfreie Sprache: Falls fir L ein KFG.

= KFG = mehrdeutig falls mehrere
Ableitungsbdaume existieren.

w=1101
(A4,1101) + (4,101) + (4,01) + (B,1) + (C,¢)
= w ist akzeptierend.
> Anmerkung zu NEA:
e Sobald ein Pfad akzeptierend, dann w
akzeptierend.
e eNEA: Spontane Zustandsanderung durch €.

> Beispiel KFG:

(a) Ly ={w|w ist eine beliebige Hexadezimalzahl }

\ (b) L1 = {w | w ist eine Hexadezimalzahl > 32}

= o DEA sind gleiChmaChtig zu RegEx (EinfaCh (a) G={{D.Z,A},{0,1,2,3,4,5,6,7,8,9.a,b,¢,d,e, f},P, A} mit den Produktionen P:
: beweisbar mit eNEA und 2 Automaten). D112314]5(6]7]819alble|dle|f
. Z0|D|ZZ
e Komplement von regularen Sprachen auch 40|D| Dz
regUIér' (b) G={{K,D,Z A} ,{0,1,2,3,4,5,6,7,8,9,a,b,¢,d,e, [}, P, A} mit den Produktionen P:
e Zustandsklassen = Aquivalenzklassen E2(3]41516]7]8]9]albleld]e|f
. oo D—1|K
= L = {a"b™|n € N} <Klassen (=nicht reguldr) Z-01D 22

A—KZ|DZZ

wi=aw,=aa..>zZ=b:w;Z€EL AN WwW,Z€&L ..

= w wird von A erzeugt/generiert(A = w).

Definition (deterministischer Kellerautomat)

Ein deterministischer Kellerautomat (KA) M ist ein 7-Tupel
(Q,%,1I,5,q0,8, F), wobei

m Q ist eine endliche Menge von Zustanden.

m X ist das Alphabet der Eingabe.

m [ ist das Alphabet des Kellers.

m6:Qx(XUe)x I — Qx I ist eine (partielle) Ubergangsfunktion.

B o € @ ist der Startzustand.

m $ € I ist ein ausgezeichnetes Symbol vom Alphabet des Kellers.

:ﬁﬁe" vor Stack (pap)

m F C Q ist die Menge der akzeptierenden Zustdnde.

Ein Berechnungsschritt d(q, b, ¢) = (p, w) wird wie folgt interpretiert:
Der Automat befindet sich im Zustand ¢.
Der Automat liest das Symbol b ven der Eingabe (falls b = ¢, wird
nichts gelesen).
H Der Automat entfernt das oberste Kellersymbol ¢.
Der Automat schreibt das Wort w auf den Stack (von hinten nach
vorne).

Sdm von o
|

A Der Automat wechselt in den Zustand p.

e Eine Sprache ist kontextfrei, wenn sie
von einem NKA erkannt wird (nicht
unbedingt von einem DKA).

o Kontextfreie Sprachen, welche von
einem DKA erkannt werden, sind
eindeutig.

e Determinismus Kriterien:

o Falls6(q1,b, c) definiert wurde,
darf kein 6(q1, b, ¢) definiert
sein (Eingabe + Stack anders!)

o Falls6(ql,b, c) definiert wurde,
darf kein 6(q1, €, ¢) sein.

> Berechnung Beispiel: e 0y ) L

wobei
(g0, 0011, $) F (gg, 011,08) b (go, 11,008) k- (gy,1,08) = 9 fir den Zustand steh, .
E (a6 8) F (a0.6.8) ol rotee u  die verbleibende Eingabe reprasentier,
(a1, &8} F (g2 -cy(ﬁk'ﬁ‘im“’g" or = = fiir den Inhalt des Kellers steht
=+ Die Berechnung ist akzeptierend. sen) (Dabei steht das Svmbal ganz links fiir das oberste Svmby

> Beispiel: NKA und/oder DKA erkennbar?
Ly = {wawR |w e {0,1}*}, £ ={0,1,a} —DK4

Ly ={ww |we {0,1}*}, ¥ ={0,1} ~>_~

Ly ={0"1"0" | n >0}, ¥ = {0,1} > _—

Beispiel Beweisablauf von «EA hat mind. n Zustande (Klassen)»

Zeige: Jeder EA fiir die Sprache H Widerspruch fiir alle Paare von Waértern aufzeigen:

L(My) = {w € {0,1}* | |w|o mod 3 = 1} hat mindestens 3 Zustinde. Firzy und 22t zi2=¢ = mzp=cg¢L, zazz=0¢0L
Beweis: Fir zy und z3: z13 =0 = 1z =0€eL, z3zz=000¢L
B Jeder EA fiir L(Mqg) muss die Anzahl der gelesenen Nullen modulo 3 Fir zo und 30 203 =2 = oz;y=0€ L, x3203=00¢ L
zihlen und unterscheiden kbnnen A Jeder EA fiir L{My) muss zwischen mindestens drei Zustinden

Zum Beispiel: 1 = ¢, 22 = 0, 23 =00 unterscheiden. Der EA hat mind. 3 Zustande. O
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Kellerautomat (KA):

i i, b w
algr,a,b) = (go, w):



THIN Zusammenfassung

Luca Marceca

Turingmaschinen (TM)

Definition (Turing-Maschine]

Eine (deterministische) Turing-Maschine (TM) ist ein 7-Tupel
M =(Q.X.T,6,q0,u, F)

mit einer bzw. einem:
m endlichen Menge von Zustanden @ = {go.q1....,qn} (n € M),
m Eingabealphabet ¥ = {a;.az,....an} (m € M),
m Ubergangsfunktion 6: Q x I' = Q@ x I' x D, D = {L, R},
m Startzustand g, € @,
m Menge von akzeptierenden Zustanden F C (),
= Bandalphabet I" (endliche Menge von Symbolen) und X C I" und
m Leerzeichen ,, mit ;€ " und ¢ ¥

Turing-Maschine (TM):

: ] _ X/Y.D
01, %) = (@Y. D) (0 )———(a)

Y bal 0/0, R
Lv'ulr;uf Bano‘ gmlfelml n. R

> Beispiel:

Berechnungen mit M, fiir a) w = 01 und b) w = 0011:
a) gqoOl F Xgnl bk XY F XY F XV g3 - XY gy
b) 0011 F X011 - X0q,11 - Xq0¥1 F g, X0V1 - Xq0¥1 -

XXqY1F XXYq 1k XXgYY F X, XYY F XXq¥Y

XXYq¥ F XXYYqs b XXYY qq Lw.“,;l‘eﬂ D)

anseban!
Beide Berechnungen enden in gy, einem akzeptlerenden Zustand
(qa € F) von Ma.

> Anmerkungen:
e Eingabe wird anfangs auf das Band

geschrieben (L/S-Kopf ist Gber 1. Symbol).

e TM akzeptiert rekursiv aufziahlbare
Sprachen (auch rekursive Sprachen).

e Entscheidungsproblem umformuliert:
Wort w in Sprache L?

e Wenn TM anhdlt, dann fertig

(akzeptierend falls Zustand akzeptierend).

= Bandinhalt ist dann das Resultat.

> TM-Erweiterungen (exkl. mehr Spur, Speicher):

e Beispiel TM mit mehreren Bénder:

Beispiel (Subtraktion zweier ganzer positiver Zahlen a und b, (a > b))

b) Berechnung von \.!1 (fiir 4 — 2):

* Hﬂ 00/, RL
- Lufus RL 5 JO/u0, RR 7
sta _.o

Band 1:  g,0000100 F g,000100 F gu00100 + go0100 F o100
Band 2: gy i Ogo + 00y - 000gy  F 0000gg
Fq00 F g0 Faq Faqa
F000g,0  F00q0  FO0@u0 - 00g
e NTM:
= Nur Bandsymbol wichtig (in NTM dazu

mehrere Funktionen im selben Zustand
mit gleichem Symbol maoglich).

> Universelle TM: &
o Shard " &
4 qar B ~ds ™ I
RN AL

op / 3

Ein Uhergang (’J-[r;,'.XL:J = [r;k..£fi,,,] einer TM wird codiert (iber
die Zeichenreihe: \egewvy  Schrebdrm

07109 10%10°10™ mit (i, j. k. Lom € F)

2 Mit 111 = w (TM#w).

= Mit 11 Abstinde zwischen Ubergénge.

m der Zustand g, wird iiber (0 kodiert

m das Bandsymbol 1 iiber 00 kodiert
m der Zustand gy Gber 000 kodiert

Wie wird der Ubergang 8(q1,1)

Modelle der Berechenbarkeit

0/0, R 0/0, L e Semi-unendliches Band und 2 Stacks:
Y/Y.R Y/Y,L : :
' ' ™ T, zuische | = TG ;[pff.i,, =
] .AJCD X, 1, RN ook T ] o ¥,
EAAS Ll"\ [{L SQ..lg Lese- r’Schrelbkcpf wn 5:d(g, X; 1,X,) LY X, 1,€): PJ“"'""‘
QA rd ngy
Tuc |-.

el
E> 2 Stack DKA glelchmachtlg wie TM.
= TM mit semi-~ Band gleichmachtig TM.
= Automat mit 2 Zahler gleichmachtig wie
TM (Bspw. ist 14 mit k = 4, A=1, B=2, C=3:
14/k=Rest 2 =B, 3/k=Rest3=C...
=> Reprasentiert einen Stack als Zahl)

> Turing-Berechenbar: Partielle Funktion 7= -r

u falls T auf w € X angesetzt, nach endlich
vielen Schritten mit « auf dem Band anhalt,

T(w) =
1 falls T bei Input w £ £* nicht anhalt.

= Total, wenn fiir jede Eingabe definiert.
> Loop Programme:

m Variablen: x0, x1, x2, 'Loﬂl“ = Do
m Konstanten: 0, 1, 2, 3, 4, .

m Trennzeichen: ; P

B Zuweisung: = Ef)ul

m Operationszeichen: + und -

'
m Schliisselworter: Loop, Do, End ("'I"Euﬁ h'tt'

e x1=x1+x2 nicht erlaubt.

e X0 ist der Returnwert.
> While Programme:

e Terminieren nicht immer.

e Gleichméchtig zu TM und GOTO.

e Zihler ist im While Rumpf dnderbar!
> Goto Programme:

m Variablen: x0, =1, x2,

Mi: x0 = x1 + 0;
m Konstanten: 0, 1, 2, 3, 4, M2: If %2 = 0 Then Goto ME;
m Marker: M1, M2, M3: x2 = x2 - 13
. Mda: x0 = x0 + 1;
m Zuweisung: =, M5: Goto M2;
m Trennzeichen: ;,: M6: Halt

m Operationszeichen: + und -

m Schlusselworter: Goto, If, Then, Halt

Zahlermaschine mit 2 Zahlern kann eine
mit 3 Zahlern simulieren. Diese kann eine
Maschine mit 2 Stack simulieren.
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m das Bandsymbol 0 iiber 0 kodiert

m und die Bewegung R iiber 00 kodiert

(g3.0, R): 0100100010100

Das ergibt zusammengesetzt fiir 6(q;. 1)



Beispiele warum Loop Programme / primitive

Rekursion nicht gleichméachtig wie TM.

|

e Ein Entscheidungsverfahren fiir das Halteproblem wdire eine totale Funktion.
e Die Collatzzahlen sind semi-entscheidbar, da sie rekursiv aufzédhlbar sind.

THIN Zusammenfassung, o

Komplement einer semi-entscheidbaren Sprache ist immer nicht-semi-entscheidbar!
e Komplement einer nicht-semi-entscheidbaren Sprache ist auch nicht-semi-entscheidbar / nicht entscheidbar.

E)st)n?[

SAT<(LIGLE

Beispiel fiir die Konstruktion: ¢ = (1 V z2) A (F§

Einsetzen (immer noch primitiv rekursiv):
h:H" %M mit h(T) = flp(),..., ailT)),
Primitive Rekursion (immer noch primitiv rekursiv):
fl0,7) = h(F)
flk+1,7) =g flk, 7).k T)

Beispiel:
Add(0,y) =y Add(0, y) = 71 (y)
Add(z + 1,y) = Add{z,y) + 1 Add(z+ 1,y) = n(= ”—M’rf(.a y). z,y)).

> Ackermannfunktionen: (TM-berechenbar)
= Totale Funktion: nicht Loopberechenbar
«wachsen schneller»(exp. nach Parametern)
Die Ackermannfunktion a : 12 — 1 ist durch die Gleichungen

a(0,m)=m+1
a(n+1,0) = a(n,1)
aln+1,m+1) =a(n,a(n+1,m))
gegeben.

> Loopinterpreter: (TM-berechenbar)

Ein LOOP-Interpreter ist eine Funktion I : % — I, die fiir jedes
LOOP-Programm P und jede natiirliche Zahl = die Gleichung

I({P),2) = Fifa)
= Wenn x so gewahlt wird, dass fur jede N Zahl

ein Loop Programm, dann genau 1 totales I.

Entscheidbarkeit

Eine Sprache A C X" heisst entscheidbar, wenn eine Turingmaschine T
existiert, die das Enlschexdungsp'oblem (£, 4) lost "be\:,r in Sorache

=T f’br Vx e Z anhalfen! o

Eine Sprache A C £ heisst semi-entscheidbar, wenn eine
Turingmaschine T existiert, die sich wie folgt verhalt:

m Wenn T mit Bandinhalt = € A gestartet wird, dann halt T’ nach
endlich vielen Schritten mit Bandinhalt “1”(Ja) an.

m Wenn T mit Bandinhalt 2 € £* \ A gestartet wird, dann hilt T’ nie

= Nb-r‘()a « HM{-QD l‘(@.ﬁa t\n*ﬁn—'f Le\ lkﬂ“

nicht in A nicht terminiert.
Folgende Aussagen fir A € X sind dquivalent:
m A ist rekursiv aufzahfbarg-—-b Hsld ner lm 33 ah.
l‘i-_lr ws m
m A ist semi-entscheidbar ! ; &Jgr

m A ist der Wertebereich einer mrafen berechenbaren Funktion.

1

m A ist der Definitionsbereich einer berechenbaren Funktion

= (KFG sind entscheidbar.)
> Bemerkungen:
e Jede entscheidbare Sprache ist auch
semi-entscheidbar.
e Sprache A entscheidbar wenn A und
Komplement von A semi-entscheidbar.
e Sprache A entscheidbar, dann auch
Komplement von A entscheidbar.
(Semi-entscheidbare nicht unbedingt.)
e Alle rekursiven Sprachen sind rekursiv
aufzahlbar.
e Primitiv rekursive Sprachen sind eine
Teilmenge der rekursiven Sprachen.
> Reduktion (Analogie:Code wiederverwendbar):

Eine Sprache A C X* heisst auf eine Sprache B C I'* reduzierbar, wenn
es eine totale, Turing-| herechenbare Funktion F : £* — I'™ gibt, so dass
firalle we 5 Redubekion = etzung!

weAd+eFlw)eB

gilt. Ist die Sprache A auf die Sprache B reduzierbar, dann schreiben wir
a4=B. =20 "husser

= Entscheidbarkeit von B gleich wie A.
e Ablauf: Man verandert die Eingabe von A
bevor wir sie in Algorithmus von B Input.
Jedes Ja in A bildet Ja in B ab. Nein analog
> Halteproblem:

Das allgemeine Halteproblem ist die Sprache
SHEMH TMw suf leput s<
H := {wix c {0,1,#}" | Tw angesetzt auf = halt}.

Das leere Halteproblem ist die Sprache

=>hslt w auf leerem Bond an T

Bemerkung (Konsequenzen)

Halteproblem Eigenschaften

Obere Schranke O: Ein Algorithmus fir Prifung
Untere SchrankeQ: Alle Algorithmen fiir Prifung

0(1) € O(loglogn) c O(logn) c O(f/logn)
c 0(¥n) c 0(n) c O(nlogn) = O(logn!)
cOn) co(c™) comnh)
o (: Effizientere TM existiert.
o () Keine effizientere TM existiert
> P- und NP-Klasse:
P := Alle polynomzeit endscheidbaren Sprachen
(= «effizient» I6sbare Probleme).
NP := Alle polynomzeit endscheidbaren
Sprachen mittels einer NTM.
> CLIQUE-Problem:

Beispiel (CLIQUE-| F’rohlﬂm)
k=4: ;G ( V E} E Karﬂzn Zur Bestimmung einer Clique in

einem Graphen sind nur
exponentielle Verfahren bekannt.

v n

Wenn aber ein Losungskandidat

" bekannt ist, kann in polynomieller
Zeit iiberpriift werden, ob dies
tatsichlich eine Losung ist.

u

S = {vy.v.v3,0,} ist eine Clique

> Polynomzeit-Verifizierer (Alternative NP Def):

Sei L C X* eine Sprache und p: M — I eine Funktion. Eine TM Af ist
ein p-Verifizierer fir L, falls M wie folgt auf allen Eingaben w+ax fiir
we X" und x € {0,1}" arbeitet:
m Timeys(w#z) < p(|w|) fir alle Eingaben w#x.
m Fiir jedes w € L existiert ein & € {0,1}" mit [z] < p(|w|), so dass M
die Eingabe w#xr akzeptiert.
x heisst Zeuge fir w € L.
m Fiir alle w ¢ L existiert kein Zeuge
=2tall peotn) ) LgN, Jann Mein
> NP-Schwer, -vollstandig, Polyn. Reduktion:

Ly =, Lz bedeutet, dass Ly mindestens so schwer ist in Bezug auf
die Lasbarkeit in polynomieller Zeit wie L, ’J%L}man.-'e.ﬂ.e Reslel<tion

(Jl'.yﬂ onazeil —V:

NP-Schwer: Wenn alle Sprachen / Probleme in NP auf dieses in
polynomieller Zeit reduzierbar sind.
NP-Vollstdndig: Falls in NP und NP-Schwer.

Hy := {w € {0.1}* | T,y angesetzt auf das leere Band hilt}.
Das spezielle Halteproblem ist die Sprache

m Es ist (im Allgemeinen) unméglich mechanisch zu uberpriifen, ob ein Hy <H<H, 5 Lol + sich saller an 2
i i d i ii . . . = L Jut Sich selper N ¢
gegebenes Programm eine bestimmte Spezifikation erfiillt. . Alle sind semi-entscheidbar. o [“_ L {[) ].}' (T,, angesetzt auf hé\t}
m Esist (im All inen) bglich hanisch zu iiberpriifen, ob ein . . . il © = w ANge .
gegebenes pmgmmm o v hugs st . Alle sind unentscheidbar: Beweis langt fiir Hs:
m Esist (im Allgemeinen) unmdglich mechanisch zu iiberpriifen, ob ein = Annahme: TM T entscheidet Hs.

gegebenes Programm bei jeder Eingabe terminiert. =

=

m Es ist (im Allgememen) unméglich mechanisch zu aberpriifen, ob zwei
Pi dieselbe Fi 4t haben.

Neue TM P: fiihrt zuerst T aus und dann Output negieren:
Wenn nun der Entscheidungsalgorithmus Ja sagt (P halt an) halt P n|cht an und vice versa.

TV T}—{Bandinhatt?|——{Band -~ 1}—{Hiai]
:

Glaidh Sebuar (NP-folstindg) Ale Problane in P

Ceichschier
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Wenn P1 NP-Schwer und P2 in NP, dann ist, bei
polynomieller Reduktion von P1 auf P2, P2 NP-vollstandig.

SAT SNP blstindy
=Sateven Cak

x uvrd X,
> Primitiv rekurs.ive Ft:lnkt;onen: (glﬁich wie Loop) Entgheidungsverfahrgn: Wenn flr Spr.ac.he Aein Komplexititstheorie
Konstante Funktion: ¢;;: N"™ —» N, ¢} (x4, ..., x,) = k  While Programm existiert (immer terminierend).
Nachfolgerfunktion:7: N> N, n(x) =x+1 Semi-Entscheidungsverfahren: Wenn fiir Sprache > O-Notation fiir Zeitkomplexitat: )
Projektion: T : N™ = N, w2 (xq, ..., Xk, -, X)) = X A ein While Programm existiert und fiir Wérter Laufzeit des besten Programms, welches das Problem [ost.

Rechenregeln

£
2
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s
o
w
2
=
3
o
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4
E
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2
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42
=
T
g

N,

Beispiel (Pc

fin) € O(f(n))

m Konstante Vorfaktoren kann man ignorieren: ¢ -

Eingabe:

Vrg) A (55)

Formel st erfillbar

m Fir eine Konstante ¢ gilt: ¢ € O(1)

m Ein ungerichteter Graph mit n Knoten und eine Zahl k.

Der Graph enthalt kine Clique
der Grésse 3

=kene Kante 1 winchen

m Bei Polynomen ist nur die hochste Potenz entscheidend:

m Zeuge: Menge von Knoten, die in der Clique sind.

O(n*)

Capn+ag

u,\.lr" + u,\._lrr'\_L +..
m Die O-Notation ist transitiv:

Der Verifizierer (iberprift, ob es sich tatsachlich um eine Clique handelt,

d.h. ob in dieser Menge zwischen je zwei Knoten eine Kante vorhanden ist.

O(h(n)) folgt f(n) € O(h(n))

O(g(n)) und g(n) ¢

Aus f(n) ¢

= Rechenzeit in O(n?).



