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交代性文脈自由文法 (alternating CFG:ACFG) は交代性プッシュダウンオートマ
トン (alternating PDA:APDA) を文法的に特徴付けるために $[1, 2]$ で初めて導入さ
れ、その後、継続的な研究がいくつかある [3, 4, 5, 6]。ここでは、それらを簡単にサー
ベイするとともに、ACFG のいくつかの変種について考察する。

1 Alternating CFG

交代性文脈自由文法 (ACFG) は

$G=(N, U, \Sigma, P, s)$

で表わされるシステムである。 ここに、

(1) $\underline{G}=(N, \Sigma, P, S)$ は CFG (underlying CFG という) であり、 $N$ は非終端記号の
集合、 $\Sigma$ は終端記号の集合、 $P$ はプロダクションの集合、 $S\in N$ は開始記号で
ある。

(2) $U$ は $N$ の部分集合である。$U$ の元は全称的 (universal) であるといい、$E=N-U$
の元は存在的 (existential) であるという。

左辺が $A$ であるプロダクションが全部で $Aarrow\alpha_{1},$
$\cdots,$

$Aarrow\alpha_{k}$ であるとき、$A\in U$

ならば $Aarrow\alpha_{1},$
$\cdots,$ $\alpha_{k}$ と書き、 $A\in E$ ならば $Aarrow\alpha_{1}|\cdots|\alpha_{k}$ と書く。 $G$ のど

のプロダクションの右辺も 6(空語) でないとき、 $G$ は $\epsilon$-free であるという。 また、
$\underline{G}$ が線形あるいは右線形のとき、 $G$ は線形 (linear) あるいは右線形 (right-linear) で
あるという。

語 $w\in\Sigma^{*}$ の $G$ における導出木 (derivation tree) とは、各ノードに $(N\cup\Sigma)^{*}$ の元
がラベル付けされた有限の根付き木 $T$ で、次の条件を満たすものである (このとき、
$T$ は $w$ を生成するという)。

(i) $T$ の根のラベルは $S$ である。

(ii) $T$ の葉のラベルはすべて $w$ である。

(iii) $\pi$ を $T$ の内部ノード、 $\alpha A\beta(\alpha, \beta\in(N\cup\Sigma)^{*},$ $A\in N)$ をそのラベルとする。

(a) $Aarrow\gamma_{1},$
$\cdots,$ $\gamma_{k}$ ならば、 $\pi$ はラベルがそれぞれ $\alpha\gamma_{i}\beta(1\leq i\leq k)$ である

丁度 $k$ 個の子供を持つ。 このとき、 $\pi$ を全称的ノードという。
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(b) $Aarrow\gamma_{1}|$ . .: $|$ 物ならば、 $\pi$ はラベルが $\alpha\gamma_{i}\beta(1\leq i\leq k)$ のいずれかで
ある丁度 1個の子供を持つ。 このとき、 $\pi$ を存在的ノードという。

とくに、 $T$ のすべてのノードにおいて、 $\alpha\in\Sigma^{*}$ であるときだけ (iii) が適用されてい
るならば、 $T$ は最左 (leftmost) であるという。

$T$ における根を始点とする道を $G$ による導出 (derivation) といい、 $T$ の各ノード
のラベルを $G$ の文形式 (sentential form) という $\circ$

$G$ は言語

$L(G)=$ { $w\in\Sigma^{*}|G$ における wの導出木が存在する}

を生成する。ACFG によって生成された言語を交代性文脈自由言語 (alternating CFL
:ACFL) という。とくに、 $G$ の導出木を最左に限定したとき、 $G$ を left-ACFG と
$\mathrm{A}\mathrm{a}\mathrm{A}\mathrm{a}\text{、}$

$L_{left}(G)=$ { $w\in\Sigma^{*}|G$ における wの最左導出木が存在する}
を left-ACFL という。タイプ X の文法で生成される言語のクラスを $L(\mathrm{X})$ で表わす。

ACFG はもともと APDA を文法で特肉付けることを目的に導入されたものである
が、 その最初の試み [2] には誤りがあった。根本的な難しさは、 ACFG を (1) 最左導
出に制限できるか、 (2) $\epsilon$-free にできるかにある。この問題は現在も解決されていな
いが、ACFG にこれらの制限の両方あるいは–方を課すことによって、いくつかの言
語クラスを特徴付けることができる。

$t(n)$ 時間限定、 $s(n)$ 領域限定の DTM によって受理される言語のクラスをそれ
ぞれ DTIME$(t(n)),$ $\mathrm{D}\mathrm{S}\mathrm{P}\mathrm{A}\mathrm{C}\mathrm{E}(s(n))$ で表わす。NTM に関して NTIME$(t(n))$ お
よび NSPACE$(s(n))$ が、 また、 alternating TM に関して ATIME$(t(n))$ および
ASPACE$(s(n))$ が同様に定義される。 とくに、

Reg$=\mathrm{D}\mathrm{S}\mathrm{P}\mathrm{A}\mathrm{C}\mathrm{E}(1)=$ 正則集合のクラス、 $\mathcal{L}(\mathrm{C}\mathrm{s}\mathrm{G})=\mathrm{N}\mathrm{s}\mathrm{P}\mathrm{A}\mathrm{C}\mathrm{E}(n)$ ,

$\mathrm{P}=\mathrm{U}_{i\geq 1}\mathrm{D}\mathrm{T}\mathrm{I}\mathrm{M}\mathrm{E}(n^{i})$ , PSPACE$= \bigcup_{i\geq 1}\mathrm{D}\mathrm{s}\mathrm{P}\mathrm{A}\mathrm{c}\mathrm{E}(n^{i})$

である。CSG は文脈依存文法を表わす。 また、 言語のクラス $\mathcal{L}$ に対して

$LOG(\mathcal{L})=\{L|\exists L’\in \mathcal{L}\mathrm{s}.\mathrm{t}. L\leq_{log}L’\}$

と定義する。 ここに、 $L\leq_{log}L’$ は $L$ が $L’$ に (many-one reduction のもとで) 対数領
域還元可能であることを表わす。

定理 1.1 $L$(right-linear ACFG) $=\mathrm{R}\mathrm{e}\mathrm{g}$.

定理 1.2 [4] $LOG$( $\mathcal{L}$ (linear ACFG)) $=\mathrm{P}$ .

定理 1.3 [4] $LOG$( $\mathcal{L}$ ( $\epsilon$-free left-ACFG)) $=\mathrm{P}\mathrm{S}\mathrm{P}\mathrm{A}\mathrm{c}\mathrm{E}$ .
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したがって、 $\mathcal{L}$(linear ACFG) $\subseteq \mathrm{P},$
$\mathcal{L}$ ( $\epsilon$-free left-ACFG) $\subseteq$ PSPACE であるが、

等号が成り立つかどうかは知られていない (おそらく成り立たないであろう)。

次に、ACFG の定義を次のように少し修正する。$ を $\Sigma$ の元でない記号とする。$
は終端語の endmarker としての役割を持つ。marker 付き ACFG とは

$G=(N, U, \Sigma\cup\{}, P, S)$

のことである。marker 付き ACFG においては、 プロダクションの右辺および文形式
は $(N\cup\Sigma\cup\{})^{*}$ の元である。導出木の定義において、 (ii) を

$(\mathrm{i}\mathrm{i}’)T$ の葉のラベルはすべて $w$ である。

に変更し、 $L(G)$ の定義を

$L(G)=$ { $w\in\Sigma^{*}|G$ における $w$ の導出木が存在する}

に変更する。次の条件を満たす定数 $c$ が存在するとき、$G$ は線形消去的 (lenear erasing)
であるという:

$\forall w\in L(G)\exists T$ (Tは $G$ における導出木) $\forall\alpha$ ( $\alpha$は Tのノードのラベル) $|\alpha|\leq c|w|$ .

定理 1.4 [5] $\mathcal{L}$(linear erasing ACFG) $= \mathcal{L}(\mathrm{A}\mathrm{P}\mathrm{D}\mathrm{A})=\bigcup_{c>0}\mathrm{D}\mathrm{T}\mathrm{I}\mathrm{M}\mathrm{E}(c)n$ . ここに、
$\mathcal{L}(\mathrm{A}\mathrm{P}\mathrm{D}\mathrm{A})$ は APDA によって受理される言語のクラスである。

2 Alternating CSG

ACSG(alternating CSG, 交代性文脈依存文法) とは $G=(N, U, \Sigma, P, S)$ のことで
ある。 ここに、 $P$ 以外は ACFG のそれとまったく同じである。 $P$ の元は

$\alpha X\betaarrow\alpha x\beta$, $\alpha,$ $\beta\in N^{*},$ $X\in N,$ $x\in(N\cup\Sigma)^{+}$

なる形のプロダクションである $(\alpha, \beta\in(N\cup\Sigma)^{*}$ としても、あるいは、 プロダクショ
ンの形を

$\alphaarrow\beta$ , $\alpha,\beta\in(N\cup\Sigma)+,$ $|\alpha|\leq|\beta|$

と定義しても、以下の結果には影響しない)。

ACSG における導出木および最左導出の定義は ACFG の場合と同様である。ただ
し、 ACSG の場合には、プロダクションの左辺の最も左の非終端記号が全称的である
か存在的であるかによって、プロダクションが全称的であるか存在的であるかを定義
する。

定理 2.1 [6] $\mathcal{L}(\mathrm{l}\mathrm{e}\mathrm{f}\mathrm{t}-\mathrm{A}\mathrm{c}\mathrm{S}\mathrm{G})=\mathcal{L}(\mathrm{A}\mathrm{p}\mathrm{D}\mathrm{A})$ .

108



CSG と等価である線形有界オートマトン (LBA) に組 ternation の機能を加えたと
き $\mathcal{L}$(alternat.ing LBA)$=\mathcal{L}(\mathrm{A}\mathrm{P}\mathrm{D}\mathrm{A})$ であることを考えると、 この結果は自然な帰結と
いえる。

このように ACSG に alternation の機能を持たせると CSG よりも真に能力が上が
るわけであるが、ACSG における alternation の回数を有限回に制限すると能力は上
がらず CSL の範囲にとどまることも分かっている (3節参照)。

3 Alternation-bounded ACFG

ここでは alternation の回数を限定した ACFG や ACSG について考察する。

ACFG や ACSG による導出 (導出木の根から葉への道) において、存在的ノード (あ
るいは全称的ノード) から全称的ノード (存在的ノード) へ移行することを alternation
という $0$ 導出木 $T$ における alternation の回数の最大値を $T$ の alternation 回数と定
義する。ACFG(ACSG) $G$ のどの導出木も alternation の回数が高々 $k$ であるとき、
$G$ は $k$-ALT 有界 (k-ALT-bounded) であるという。 とくに、 $k$-ALT有界かつ $S$ が存
在的であるような ACFG(linear ACFG, ACSG) によって生成される言語のクラスを
$\Sigma_{\mathrm{k}}$-ACFL( $\Sigma_{\mathrm{k}}$-LACFL, $\Sigma_{\mathrm{k}}$-ACSL) で表わす。 $\Sigma_{1}- \mathrm{A}\mathrm{C}\mathrm{F}\mathrm{L}=c(\mathrm{C}\mathrm{F}\mathrm{G})\subsetneq\Sigma_{2}$-ACFL
であることは容易に示すことができる。

一般の ACFG を $\epsilon$-free にできるかどうかは現在のところ未解決であるが、次の定
理に述べるように、ALT有界 left-ACFG は $\epsilon$-free にすることができる。

定理 3.1 [3] $L\subseteq\Sigma^{*},$ $L\in \mathcal{L}$ ( $\mathrm{A}\mathrm{L}\mathrm{T}$-bounded left-ACFG) とする。 $ $\text{を}.\Sigma$ に属さない
記号とすると L$\in L(ALT-bounded $\epsilon$-free left-ACFG) である o

この定理により、 $\mathcal{L}$ ( $\mathrm{A}\mathrm{L}\mathrm{T}$-bounded left-ACFG) $\subseteq \mathrm{D}\mathrm{S}\mathrm{P}\mathrm{A}\mathrm{C}\mathrm{E}(n)$ であることが示せ
るが、最左導出という制限をなくすと ACFG を $\epsilon$-free にできるかどうかが分かって
いないので、 $\mathcal{L}$(bounded ACFG) が ASPACE$(n)= \mathcal{L}(\mathrm{A}\mathrm{p}\mathrm{D}\mathrm{A})=\bigcup_{c}>0\mathrm{D}\mathrm{T}\mathrm{I}\mathrm{M}\mathrm{E}(c)n$

$=\mathcal{L}$(linear erasing ACFG) に含まれるかどうかは明らかでない。

初期状態が存在的で、高々 $k$ 回の alternation しか起こさないような APDAが受理
する言語のクラスを $\Sigma_{\mathrm{k}}$-APDA で表わす。 $\Sigma_{k}$-ACFL と $\Sigma_{k}$-APDA の間に単純な関
係はなさそうである。次のことが知られている。

命題 3.1 [7] $\mathcal{L}(\mathrm{C}\mathrm{s}\mathrm{G})=\mathrm{N}\mathrm{s}\mathrm{P}\mathrm{A}\mathrm{C}\mathrm{E}(n)\subseteq\Sigma_{k^{-}}\mathrm{P}\mathrm{D}\mathrm{A}\subseteq \mathrm{D}\mathrm{S}\mathrm{P}\mathrm{A}\mathrm{C}\mathrm{E}(n^{2}),$ $k\geq 2$ .

定理 3.2 [6] $\mathcal{L}$ ( $\mathrm{A}\mathrm{L}\mathrm{T}- \mathrm{b}_{0}\mathrm{u}\mathrm{n}\mathrm{d}\mathrm{e}\mathrm{d}$ left-ACSG) $=\mathcal{L}(\mathrm{C}\mathrm{s}\mathrm{G})$ .

この定理の証明では $\Sigma_{k^{-}}\mathrm{A}\mathrm{p}\mathrm{D}\mathrm{A}\subseteq\Sigma_{k^{-}}1\mathrm{e}\mathrm{f}\mathrm{t}$ -ACSL であることを示しているので、次
の系を得る。これは有界 APDA を特徴づけるものであるが、ここで考えている APDA
は one-way モデルであり、 (two-way APDA は one-way APDA で模倣できるが) 有界
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two-way APDA を有界 one-way APDA で模倣できるかどうかは不明なので、残念な
がら命題 31の refinement にはなっていない。$0$

系 3.1 $k\geq 2$ なる任意の $k$ に対して、 $\Sigma_{k^{-}}\mathrm{A}\mathrm{P}\mathrm{D}\mathrm{A}=\mathrm{N}\mathrm{s}\mathrm{p}\mathrm{A}\mathrm{C}\mathrm{E}(n)=c(\mathrm{c}\mathrm{s}\mathrm{G})$ である。

さて、 定理 12を考慮し、 linear ACFG がどのくらいの生成能力を持つかを考察し
たい。 $\mathcal{L}$(linear ACFG) $\subseteq \mathrm{P},$ $\mathcal{L}(\mathrm{C}\mathrm{F}\mathrm{G})\subseteq \mathrm{P},$ $L(\mathrm{l}\mathrm{i}\mathrm{n}\mathrm{e}\mathrm{a}\mathrm{r}\mathrm{A}\mathrm{c}\mathrm{F}\mathrm{G})-c(\mathrm{C}\mathrm{F}\mathrm{G})\neq\emptyset$である
が、 $\mathcal{L}(\mathrm{C}\mathrm{F}\mathrm{G})\subseteq \mathcal{L}$( $\mathrm{l}\mathrm{i}\mathrm{n}\mathrm{e}\mathrm{a}\mathrm{r}$ ACFG) であろうか ? 現在わかっているのは次のことだけで
ある。

命題 32 $k\geq 2$ ならば、 $\Sigma_{k}$-LACFL と $\mathcal{L}(\mathrm{C}\mathrm{F}\mathrm{G})$ とは比較不能である。

4 その他の alternating grammar

1970年代、 CFG の様々な拡張が導入された。それらは CFG をベースにして定義
されているため、容易に mlternation の概念を導入することができる。 ここでは、状
態文法 [9] と制御集合付き文法 [11] を取り上げる。なかでも状態文法は alternation の
概念が最も自然に導入出来る。

交代性状態文法 (ASG, alternating state grammar) とは

$G=(K, U, N, \Sigma, P, S, s0, F)$

で表わされるシステムである。 ここで、

(1) $K$ は状態の有限集合、 $U$ は $K$ の部分集合である。 $U$ の元は全称状態と呼ばれ、
$E=K-U$ の元は存在状態と呼ばれる。 $s_{0}$ は $K$ の特別な元で、初期状態と呼
ばれる。 $F\subseteq K$ は受理状態の集合である。

(2) $N$ は非終端記号の有限集合、 $\Sigma$ は終端記号の有限集合、 $S\in N$ は開始記号で
ある。

(3) $P$ は次の形をしたプロダクションの有限集合である:
$(p, A)arrow(q, \alpha)$ , $p,$ $q\in K,$ $A\in N,$ $\alpha\in(N\cup\Sigma)^{*}$

左辺が $(p, A)$ であるプロダクションが全部で $(p, A)arrow(q_{1}, \alpha_{1})$ , $\cdot$ .., $(p, A)arrow$

$(q_{k}, \alpha_{k})$ であるとき、 $A\in U$ ならば $(p, A)arrow(q_{1}, \alpha_{1})$ , $\cdot$ .., $(q_{k}, \alpha_{k})$ と書き、
$A\in E$ ならば $(p, A)arrow(q_{1}, \alpha_{1})|\cdots|(q_{k}$ , \alpha 科と書く。

(4) $\underline{P}=\{Aarrow\alpha|(p, A)arrow(q, \alpha)\in P\}$ とするとき、 $\underline{G}=(N, \Sigma,\underline{P}, S)$ を $G$ の

underlying CFG という。 $\underline{G}$ が $\epsilon$-free であるとき、 $G$ は $\epsilon$-free であるという。
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$G$ における (最左) 導出 (木) は ACFG の場合と同様に定義されるが、プロダクショ
ンの適用にあたっては次に述べるような制約がある。

$G$ における文形式とは $K\cross(N\cup\Sigma)^{*}$ の元のことをいう。プロダクション $(p,X)arrow$

$(q, x)$ が文形式 $(r, \alpha)$ に適用可能であるとは $r=P$ かつ $\alpha=\beta X\gamma$ となる $\beta,\gamma\in$

$(N\cup\Sigma)^{*}$ が存在することである。また、 このとき、 $X$ は $(p, \alpha)$ において書き換え可
能であるという。 $(p, \alpha)$ において書き換え可能な非終端記号のうち $\alpha$ の中で最も左側
に位置するものを可能最左な非終端記号という。 $X$ が $(p, \alpha)$ において可能最左な非
終端記号で、かつ $X$ が $\alpha$ の中の左から $k$ 番目以内の非終端記号であるとき、 $X$ は
k可能最左であるという。

語 $w\in\Sigma^{*}$ の $G$ における導出木とは、各ノードに $K\cross(N\cup\Sigma)^{*}$ の元がラベル付
けされた有限の根付き木 $T$ で、次の条件を満たすものである。

(i) $T$ の根のラベルは (So, $S$ ) である。

(ii) $T$ の葉のラベルはすべて $F\cross\{w\}$ の元である。

(iii) $\pi$ を $T$ の内部ノードとし、 $(p, \alpha A\beta)$ をそのラベルとする。ただし、$p\in K,$ $A\in$

. $N,$ $\alpha,\beta\in(N\cup\Sigma)^{*}$ で、 $A$ は $(p, \alpha A\beta)$ において可能最左な非終端記号とする。

(a) $(p, A)arrow(q_{1}, \gamma_{1})$ , $\cdot$ .., $(q_{k}, \gamma_{k})$ ならば、 $\pi$ はラベルがそれぞれ $(q_{i}, \alpha\gamma_{i}\beta)$ ,
$1\leq i\leq k$ , である丁度 $k$ 型の子供を持つ。 .

(b) $(p, A)arrow(q_{1}, \gamma_{1})|\cdots|(q_{k}, \gamma_{k})$ ならば、 $\pi$ はうベルが $(q_{i}, \alpha\gamma i\beta),$ $1\leq.i\leq k$ ,
のいずれかである丁度 1個の子供を持つ。

とくに、 (iii) において $A$ が $n$ 可能最左であるとき、 $T$ を left $(n)$ 導出という。 ま
た、 (iii) において「可能最左」という条件がないとき、 $G$ は自由 (free interpreted) で
あるという。

$L(G)=$ { $w\in\Sigma^{*}|G$ における wの導出木が存在する},

$L(G;n)=$ { $w\in\Sigma^{*}|G$ における wの left $(n)$ 導出木が存在する}
と定義し、 $L(G)=L(G;n)$ であるとき $G$ および $L(G)$ をそれぞれ $1\mathrm{e}\mathrm{f}\mathrm{C}(n\rangle$-ASG,
left$(n)$-ASL( $U=\emptyset$ のときには left $(n)- \mathrm{S}\mathrm{G},$ $1\mathrm{e}\mathrm{f}\mathrm{C}(n\rangle-\mathrm{S}\mathrm{L})$ という。

状態文法 $(\mathrm{S}\mathrm{G})$ とは $U=\emptyset$ である ASG のことであるか乳 その生成能力については
次のことが知られている [9, 10, 11]:

命題 4.1 (1) $\mathcal{L}$ ( $\epsilon$-free $\mathrm{C}\mathrm{F}\mathrm{G}$ ) $\subsetneq \mathcal{L}$ ( $\epsilon$-free free interpreted $\mathrm{S}\mathrm{G}$) $\subsetneq \mathcal{L}(\mathrm{C}\mathrm{s}\mathrm{G})$ .
(2) $\mathcal{L}(\mathrm{C}\mathrm{F}\mathrm{G})=\mathcal{L}$ ( $\epsilon$-free left(1) $-\mathrm{S}\mathrm{G}$) $\subsetneq\cdots\subsetneq \mathcal{L}$( $\epsilon$-free left $(n)-\mathrm{S}\mathrm{G}$ )

$\subsetneq \mathcal{L}$ ( $\epsilon$-free left $(n+1)- \mathrm{S}\mathrm{G}$) $\subsetneq\cdots\subsetneq \mathcal{L}$( $\epsilon$-free $\mathrm{S}\mathrm{G}$) $=\mathcal{L}(\mathrm{C}\mathrm{S}\mathrm{G})$ .

(3) L(SG)=帰納的可算言語のクラス.

$\mathrm{S}\mathrm{G}$ に alternation を導入すると自然に APDA に対応する:
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定理 4.1 (1) $\mathcal{L}$ (( $\epsilon$-free)ACFG) $\subseteq \mathcal{L}$ ( $(\epsilon$-free)free interpreted ASG).

(2) $\mathcal{L}$ ( $\epsilon$-free left-ACFG) $\subseteq \mathcal{L}$ ( $\epsilon$-free left(1) $-\mathrm{A}\mathrm{s}\mathrm{G}$) $=L(\mathrm{A}\mathrm{P}\mathrm{D}\mathrm{A})$ .

実は、 ACFG には多少不自然な点がないわけではない。例えば、全称的プロダク
ションだけからなる ACFG は有限集合しか生成できない。 しかし、 ASG ではこのよ
うなことがなく、その他の点でも ASG と APDA はごく自然に対応するように思わ
れる。

次に、制御集合付き文法を考える。ここでは、 プロダクションの適用順を制御集合
と呼ばれるグラフ言語によって制限した CFG を考える。

$\underline{G}=(N, \Sigma, P, s)$ を CFG とする。 $P$ の部分集合をラベルとするラベル付き根付き木
を -Gの制御木と呼ぶ。 -Gの制御木すべての集合を $C_{\underline{G}}$で表わす。 $C_{\underline{G}}$の部分集合 $C$ を
の制御集合という。 $C$ を認識する木オートマトン (root-to-frontier tree automaton)

[12] が存在するとき、 $C$ は正則であるという。CFG $\underline{G}$ と $C$ の順序対 $G=(\underline{G},C)$ を正
則制御集合付き ACFG( $\mathrm{A}\mathrm{c}\mathrm{F}\mathrm{G}$ with aregular control set) という。

$T$ を -Gの制御木とするとき、 $val(T)$ を次のように定義する。 $\pi$ を $T$ の任意のノー
ドとする。 $\pi$ のラベルを次のように $(N\cup\Sigma)^{*}$ の元で付け替える :

(1) $T$ の根の新しいラベルを $S$ とする。

(2) $\pi$ の元のラベルが $p=\{X_{1}arrow x_{1}, \cdots, X_{k}arrow x_{k}\}$ で、新しいラベルが $\alpha$ である
とする。 $P$ のプロダクションの左辺として現れる非終端記号のうち $\alpha$ において
最も左にあるものを $X$ とする。 このような $P$ の元を $Xarrow x_{1}’,$ $\cdots,$ $Xarrow x_{\ell}’$ と
し、 $\alpha=\beta X\gamma$ とする。 $\pi$ がちょうど \ell 個の子供を持つとき、 それら (順序は任
意) の新しいラベルをそれぞれ $\beta x_{1}’\gamma,$

$\cdots,$
$\beta x_{\ell}^{;}\gamma$ とする。それ以外の場合、$val(T)$

は定義されない。

(3) $T$ のすべての葉の新しいラベルが $w\in\Sigma^{*}$ であるならば、 $val(T)=w$ と定義す
る。 それ以外の場合、 $val(T)$ は定義されない。

$G=(\underline{G},C)$ が生成する言語を $L(G)=\{val(T)|T\in C\}$ と定義する。

(注) ACFG の本来の定義を考慮すると、制御集合付き ACFG を次のように定義す
ることも考えられる。

$G$ を ACFG とし、 $T$ を $G$ の導出木とする。 $T$ のラベルを次のように付け替えた
ものを。(T) で表わす。 $\pi$ を $T$ の任意のノードとする。

(a) $\pi$ が全称ノードで $\pi$ において適用されたプロダクションが $Aarrow\gamma_{1},$
$\cdots,$

$Aarrow\gamma_{k}$

ならば、 $\pi$ のラベルを $\{Aarrow\gamma_{1}, \cdots, Aarrow\gamma_{k}\}$ とする。

(b) $\pi$ が存在ノードで $\pi$ において適用されたプロダクションが $Aarrow\gamma_{i}$ ならば、 $\pi$

のラベルを $\{Aarrow\gamma_{i}\}$ とする $\text{。}$
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$G=(\underline{G}, C)$ が生成する言語を

$L(G)=$ { $w|w$を生成する–Gの導出木が存在し、c(T)\in Cである}

で定義する。

制御集合付き ACFG の性質については別の機会に述べる。
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