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Chapter 1

Preliminarii

Aceasta sectiune contine notiuni gi definitii elementare despre alfabet, cu-
vinte, concatenare, monoid libe generat, lungimea cuvintelor, gramatici, lim-
baj, etc.

Un alfabet este o multime finita nevida. Elementele unui alfabet X se
numesc litere. Un cuvant este o secventa finita de zero sau mai multe litere
ale lui X; cuvantul fara nici o litera se numeste cuvant vid si este notat cu .

Multimea tuturor cuvintelor peste X se noteaza cu X*, in timp ce multimea
tuturor cuvintelor nevide peste X se noteaza cu X7 = X*—{\}. Concatenarea
a doua cuvinte u, v, notata wv, este obtinutaa prin juxtapunere, i.e., prin
scrierea lui v dupa w. Multimea ¥* este monoidul liber generat de Y cu
operatia de concatenare. Lungimea unui cuvant w, notata |w|, este data de
numarul literelor care apar in w; fiecare litera este contorizata ori de cate ori
apare. Un limbaj peste un alfabet ¥ este orice submultime a lui X*.

Definitia 1. O gramatica G este un sistem (T, N, S, P) unde T si N sunt
alfabete disjuncte (numite alfabetul terminalelor, respectiv neterminalelor),
S € N este simbolul de start iar P este o mulfime finita si nevida a.i.

PC(NUT)*N(NUT)*,
numita multimea productiilor.
Notatia 1. Elementele lui P le notam cu u — v.

Definitia 2. Fie G=(N,T,5,P) o gramatica. Definim relatia =cC (N U
T) x (NUT)* prin wy = wy (citim wy deriveaza direct in wy ) iff exista x,



y, u, v € (NUT)* a.i. wy = zuy, wy = zvy i u — v € P. Cand nu ezista
pericol de confuzie renuntam la indicele G din rela ctia definita mai sus.

Observatia 1. Relatia de mai sus nu este neaparat reflexiva $i tranzitiva.

oy - . Lo . e U .. v *

Definitia 3. Inchiderea reflexiva si tranzitiva a relatiei = o notam =. Avem

* 9 . v . % -

u = v daca fie u=v, fie exista k > 1, existd u = wy, W1, Wa, ..., W =V G.1.
W; = Wit1, zzO,k—l

Definitia 4. Fie G=(N,T,S,P) o gramatica. Limbajul
L(G) ={w|weT"S = w}
se numeste limbajul generat de gramatica G.
Exemplul 1. Fie gramatica
G = ({5}, (a,b),5,{S — aSb, S — ab}).
Limbajul generat de G este L(G) = {a™b™ | n > 1}.

1.1 Ierarhia Chomsky

Impunerea unor restrictii asupra formei productiilor unei gramatici (Chom-
sky, 1958) a dus la aparitia unor familii de limbaje care ocupa un loc central
in teoria limbajelor formale.

Definitia 5. O gramatica G = (N, T, S, P) se numeste:

1. dependenta de context (context sensitive) sau de tipul 1, daca fiecare
productie u — v a sa satisface conditia |u| < |v].

2. independenta de context (context free) sau de tipul 2, daca fiecare productie
u — v a sa satisface conditia |u| =1, v # .

3. requlata sau de tipul 3, daca fiecare productie v — v a sa satisface
conditia |u| =1, v € T*UT*N, v # .

Orice gramatica se numeste de tipul 0.

Definitia 6. Orice limbaj generat de o gramatica de tipul 3 (2,1,0) se numeste
limbaj regulat (independent de contezt, dependent de context, oarecare) sau
limbaj de tipul 3 (2,1,0).



Este evident ca orice gramatica de tipul i este de tipul i-1, i=3,2,1.
Familia limbajelor generate de gramatici de tipul i (i=0,1,2,3) se noteaza
cu £; (i=0,1,2,3). Sunt evidente incluziunile urmatoare:

L3 C Ly C Ly C L.
Se va arata ca aceste incluziuni sunt stricte.

Lema 1. Fie G=(N,T,S,P) o gramatica de tipul i (i=5,2,1). Existd o gra-
matica G echivalenta cu G a.i. stmbolul initial S1 al lui Gy sa nu apara in
nici unul din cuvintele aflate in membrul al doilea al productiilor gramaticii

Gi.

Demonstratie: (schitd) Fie G=(N,T,S,P) o gramatica de tipul i (i=3,2,1)
si fie S; ¢ NUT. Consideram gramatica G; = (N U S1,7,S1, P1), unde
P =PU{S, —u|S—ue P}. Searata usor ca G si G; sunt echivalente,
i.e. daca w € L(G) atunci w € L(G1) si reciproc.

Definitia 7. O gramatica G=(N,T,S,P) se numeste recursiva dacd pentru
orice cuviant w € T existd un algoritm pentru a decide care din alternativele
w € L(G) sau w ¢ L(G) are loc.

Teorema 1. Gramaticile dependente de context sunt recursive

Demonstratie: Fie G=(N,T,S,P) o gramatica de tipul 1 gi w € T*. Notam
n = |w| si definim recursiv multimile:

o Uy={S}

e Upi1 =Un,U{v|ve (NUT)T, Jufu € Uy, ai. u = v si|v| <n}
Se demonstreaza ugor ca au loc urmatoarele proprietati:

1. Up={v|ve(NUT)*, S=Z|v| <n}

2. Uy CU,C...CU,C...C U/ (NUT)!

3. exista k € N a.i. Uy = Uy + 1. Daca U, = Uy, atunci Uy = Uy,
pentru orice i=1,2,...

4. Fie kg cel mai mic numar natural a.i.U, = Ug,q. Atunci



w e L(G) iff w € Uy,

Definitia 8. O productie de forma X — Y, X si Y neterminale, se numeste
redenumire.

Propozitia 1. Fie G=(N,T,S,P) o gramatica de tipul 2 sau 3. FEzistd o
gramatica Gy echivalenta cu G gi fara redenumiri.
Demonstratie: Fie G=(N,T,S,P) o gramatica de tipul 2 sau 3. Fie

P={A—u|u¢ N, A—-ue P}
Po={A—u|AecN,3IB[BeNai A=¢ B, B—uec P}

Productiile din P, nu sunt redenumiri. Fie P’ = P; U P,. Gramatica G; =
(N, T,S, P') este fara redenumiri si se arata usor ca este echivalenta cu G.



Chapter 2

Limbaje regulate

2.1 Gramatici regulate

Reamintim ca o gramatica regulata sau de tipul 3, este o gramatica in care
fiecare productie u — v a sa satisface conditia |u| =1, v € T*UT*N, v # \.

Propozitia 2. Pentru orice gramatica requlata G=(N,T,S,P) exista o gra-
matica Gh = (N1, T, Sy, P1) exchivalenta cu ea i avand proprietatea ca fiecare
producgtie uw — v € Py a sa satisface condititle u € Ny, v € T UTN;.

Demonstratie: Cf. Lemei anterioare, exista o gramatica echivalenta G’
cu G gi fara redenumiri. Productiile ei sunt fie de forma A — aqas...ayg,
k> 1cua €T, i=12,.k, fie de forma A — ajay...aprB, k > 1 cu
a; € T, i=1,2,..k, B € N. In cazul k=1 aceste productii sunt de forma
A — a, a €T i le adaugam noii gramatici G;. Cand k > 2, pentru fiecare
productie adaugam neterminalele noi Ay, As, ..., Ax_1 i productiile:

A — CL1A1
A — agAy

in locul productiei A — ajas...ag, iar in locul productiei A — ajas...arB
adaugam productiile:

A— a1A1
Al — 0,2142



Gramatica (G; va avea aceleasi terminale ca si G', neterminalele vor fi cele
vechi la care le adaugam pe cele nou introduse, simbolul de start va fi acelasi,
iar productiile vor fi cele pe care le-am introdus cf. procedurilor de mai sus.
Nu este greu de aratat ca GGy si G sunt echivalente.

Propozitia anterioara ne permite construirea unui algoritm eficient pentru
a decide daca un cuvant dat aparttine sau nu unui limbaj regulat.

Observatia 2. Fie o gramatica regulata G=(N,T,S,P) cu productiile in
forma canonica si un cuvant w = wiws ... wy, w; € T, i=1,2,....k. Putem
constata care din alternativele w € L(G) sau w ¢ L(G) are loc alcatuind
recursiv mulfimile:

e Uy={X|X€eNai X—w€ P}

o U,={X|XeN, XY €U, ai. X —w,,Y € P}, m=12,...,
k-1.

Avem w € L(G) iff S € Uy_;.

2.2 Automate cu Stari Finite

2.2.1 Automate Finite Deterministe (AFD)

Definitia 9. Se numeste automat finit determinist un quintuplu (2, Q, qo, 0, F'),
unde:

1. ¥ este un alfabet numit alfabetul de intrare

2. Q) este o multime finita nevuda numita multimea starilor interne
3. qo € Q este starea initiala a automatului

4. 0:0Q x X — @ se numeste functia de tranzitie a automatului

5. F C Q este multimea starilor finale ale automatulus

Extindem functia de tranzitie la cuvinte in felul urmator:

Definitia 10. § : Q x ¥* — Q este definitd astfel:
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° 0(g,\) = A
e d(q,wz) = 6(0(q,w), z),
pentru orice w € ¥*, orice x € ¥ $i orice q € (.

Cu alte cuvinte, d(q, w) este starea in care ajunge automatul plecand din
starea ¢ si primind la intrare cuvantul w.

Observatia 3. Functia 0 extinde functia §, deoarece dacd (q,a) € Q x X,
avem

d(q,a) = 0(q, Aa) = 6(d(q, A), a) = é(q, a)
Vom nota extensia § tot cu § pentru usurinta scrierii.
Observatia 4.

Definitia 11. Fie A = (3,Q, qo,0, F') un AFD. Limbajul acceptat de au-
tomatul A este:

L(A) ={w | w e X*, 0(qo,w) € F}.
Nu este greu de demonstrat urmatoarele doua leme:

Lema 2. Fie A un AFD. Fiind data starea §(q,w) = s, cu w # A\, w =
WiWs ... Wy, W; € X, 1 = 1,2,..n, exista starile q1,qo,...qQne1 G.1. q =
q,qn+1 = S, ¢i+1 = 5(Qlawl)7 1= 17 27 ey 10

Lema 3. Fie A un AFD. Fiind date starile q1, qa, - - . Qni1 a.1. qiv1 = 0(qi, w;), i =
1,2,...,n, atunci g1 = 0(q1,w), cu w = w Wy ... Wy, w; € X, i =1,2,..n

Corolar 2.2.1. Intr-un AFD, dacd w=uv, atunci d(q,w) = 06(6(q,u),v).

Definitia 12. Multimea starilor accesibile ale unui AFD A = (X, Q, qo,0, F)
este multimea

Qo=1q|q€Q, ,Fwwe ¥ ai.d(q,w)=q|}

Cu alte cuvinte, starile accesibile ale unui automat sunt acele stari in care
se poate ajunge pornind din starea initiala si primind la intrare un cuvant
oarecare w.

Starile accesibile pot fi calculate cu urmatorul algoritm:
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e Up={a}
e U1 =U,U{q|qeQ, Jadsla e X, s € Uy, a.i.d(s,a)=q|}

Cel mai mic 7 € N pentru care U; = U; ;1 ne permite determinarea starilor

accesibile: @), = U;.

Definitia 13. Multimea starilor observabile ale unui AFD A = (X, Q, qo, 0, F')
este multimea

Qo={q|qe€qQ, ,Fwwe X*ai. i(qw)e F|}

2.2.2 Automate Finite Nedeterministe (AFN)
Definitia 14. Un AFN este este un quintuplu (3, Q, Qq,d, F'), unde:

1. X este un alfabet numit alfabetul de intrare
2. @Q este o multime finita nevuda numita multimea starilor interne

3. Qo C Q este o multime nevida, numita multimea starilor initiale ale
automatulus

4. 6:Q x X — 29 se numeste functia de tranzitie a automatului
5. F C Q este multimea starilor finale ale automatulus

Definitia 15. Fie A = (X,Q,Q0,9, F) un AFN. Limbajul acceptat de A
este format din toate cuvintele w = wywy...w, (w; € ¥, i = 1,2,...,n)

pentru care existd qi,qa; .., qnt1 Ct 1 € Qo, qui1 € F §i giy1 € 6(qi, wy),
1=1,2,...,n.

Este evident ca orice AFD poate fi privit ca un AFN, prin urmare avem
urmatoarea teorema:

Teorema 2. Limbajul reprezentabil intr-un AFD este reprezentabil intr-un

AFN
Vom arata ca si reciproca este adevarata.

Teorema 3. Limbajul reprezentabil intr-un AFN este reprezentabil intr-un
AFD.



Demonstratie: (constructie) Fie L un limbaj reprezentat in AFN-ul A =
(3,Q,Qo,0, F). Consideram AFD A; = (3,29, Qo, 0, F}), unde functia de
tranzitie este definita astfel:

e §'(P,a)=0,daca P =10
o 0'(P,a) =U,cpd(g a), daca P # 0,
iar multimea starilor finale este: Fy = {S|SC Q,SNF # 0}.

2.3 Gramatici regulate si Automate cu numar
finit de stari

Teorema 4. Orice limbaj regulat este reprezentabil intr-un AFN (AFD).

Demonstratie: (constructie) Fie L un limbaj regulat; exista agsadar o
gramatica regulata G = (N, T, S, P) care il genereaza a.i. simbolul de start
al gramaticii nu apare in membrul drept al nici unei productii si ale carei
productii sunt de forma A — asau A - aB,cu A, B€ NsiaeT.

Fie X ¢ TUN si automatul finit determinist A = (7, NU{X }, {S}, 6, F1),
unde 0 : (N U{X}) x T — 2NXD} este data de:

e )(Y,a)=0dacay =X

e )(YVia)={A|Y —aA}dacaY #X siY —a¢ P

e (Yia)={A|Y - aA}U{X}dacaY #X siY —a€P
Teorema 5. Orice limbaj reprezentabil intr-un AFD (AFN) este regulat.

Demonstratie: (constructie) Fie AFD A = (X,Q, q,0, F) care accepta
limbajul L. Construim gramatica G = (N, T, S, P), unde:

1. T'=%;
2. N=Q;
3. S = qo;

4. Productiile sunt definite astfel: 1) A — a € P iff §(4,a) € F; 2)
A—aBiff 6(A,a) =B, A,BeQ, aeT.

Se arata usor ca limbajul generat de gramatica G este identic cu L.
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2.4 Proprietati de inchidere ale limbajelor reg-
ulate. Lema Bar-Hillel
Teorema 6. Limbajele requlate sunt inchise la urmatoarele operatii:
1. reuniune: daca Ly, Lo € L3 atunci Ly U Ly € L3
intersectie: daca Ly, Lo € L3 atunci L1 N Ly € L3
concatenare: daca Ly, Lo € L3 atunci L1Ly € L3
complementara: daca L € L3 atunci CL € L3

inchiderea Kleene: daca L € L3 atunci L* = Uizo Lie Ls;

S &v s e

daca L € L3 atunci Sub(L) = {w | Jx € ¥*,Jy € ¥* a.i. zwy € L}
este un limbaj requlat.
2.5 Automatul minimal

Ne punem problema determinarii unui automat cu un numar minim de stari
intermediare care sa accepte un limbaj regulat dat.

Propozitia 3. Fie A = (£,Q, q,0, F') un AFD.

k
1. Pentru orice numar natural k se defineste relatia =pe @ dupa cum
Urmeaza:

¢ £ @ iff Ywlw € UL, X" avem 6(q1,w) € F & §(qa,w) € F]
2. Pe @ definim relatia = astfel:

. k
@ =q iff YRk € N, ¢1 = ¢o).

Relatiile =

st = sunt relatit de echivalenta.
Propozitia 4. Au loc urmatoarele proprietati:

0 ‘
1. ¢ = q iff @1 s1 g2 sunt simultan in F sau in Q-F.

11



2. daca k > 1 atunci ¢, L q2 iff 9(q1,a) = d(q2,a), Ya € X U{A}.

k
Propozitia 5. Relatiile de echivalenta = satisfac proprietatile:

k

E
1IN

1

lIl=

1. =C ... C . C

I

0 k‘(ﬁ-l
i)

2. exista kg € N a.i. == Vi >1

iz

3. ==
Propozitia 6. Notam Q1 = Q/=. Definim functia
01 : Q1 x X — X prin 61([q], a) = [d(q, a)] penrtu orice a € X,

unde prin [q] am notat clasa de echivalenta a lui q in raport cu relatia =. Sa
se arate ca 0, este bine definita.

Propozitia 7. Sa se arate ca 61(]g|,w) = [0(q, w)], pentru orice w € 3*.

Teorema 7. Fie A = (X,Q,6,q0, F') un AFD fara stari inaccesibile. Au-
tomatul cu numar minim de stari care accepta acelasi limbaj ca si A este
Apin = (2, Q1, 01, [qo], F/=), unde elementele sale sunt definite cf. propozitiilor
anterioare.

Lema 4. (Lema de pompare sau lema Bar-Hillel) Daca L este un limbag
requlat, atunci exista k € N* a.i. oricare ar fi w € L, |w| > k, are o
descompunere de forma w = zyz, cu x,y,z € X*, 0 < |y| < k st zy'z € L,
pentru orice 1 > 0.

Demonstratie: Fie A = (X,Q,0, o, F') un AFD minimal cu k stari a.i. sa
accepte limbajul L.
Daca w € L §i |w| > k scriem w = wywsy ... w, si consideram secventa de

stari:
5(@0,101), 6(Q0;w1w2)~--5(QO,w1w2-~wk+l)

In secventa de mai sus exista doua stari egale si de aici demonstratia decurge
usor.
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Chapter 3

Limbaje Independente de
Context

3.1 Gramatici Independente de Context

Propozitia 8. Orice limbaj independent de context poate fi generat de o
gramatica G=(N,T,S,P) de tipul 2 ale carei productii sunt de forma X —
A1Ay. . AL sau X — a, unde k > 1, X, A1, Ag,..., AL € N siacT.

Demonstratie: FExista o gramatica echivalenta G’ cu G si fara redenumiri
care il genreaza pe L. Productiile ei sunt fie de forma A — A1 Ay ... Ay, k> 2
cu A; e TUN, i=1,2,..k, fie de forma A — a, cu a € T. In cazul al doilea
aceste productii sunt de forma dorita si le lasam neschimbate. In primul caz,
pentru fiecare terminal A; adaugam un nou neterminal B; distinct de toate
celelalte si inlocuim in productie pe A; cu B;, adaugand productia B; — A;.

Propozitia 9. (Forma normala Chomsky) Orice limbaj independent de con-
text poate fi generat de o gramatica G=(N,T,S,P) de tipul 2 ale carei productii
sunt de forma X — A1As sau X — a, unde X, A1, As € N siaeT.

Demonstratie: (constructie) Din propozitia anterioara am vazut ca orice
limbaj independent de context poate fi generat de o gramatica de tipul 2
fara redenumiri si ale carei productii sunt de forma: A — A1 Ay ... Ay, k > 2
cu A; € N, i=12,..k, sau de forma A — a, cu a € T. Pentru fiecare
productie de forma A — AyAs ... Ag, k > 2 vom introduce k-2 neterminale
noi By, Bs, ..., By_s si productiile:
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A— AlBl
Bl — A2B2

Bi_o — Ap_1Ag

Teorema 8. Fie G=(N,T,S,P) o gramatica independenta de context in FNC.
Dacd derivarea S = are proprietatea cd cel mai lung lant de la raddcing la

varfurile terminale in arborele de derivare asociat ei are k noduri, atunci
lw| < 2F1,

Teorema 9. (Lema de pompare) Pentru orice limbaj independent de context
L exista numerele naturale p si q a.i. orice cuvant w € L cu |w| > p poate fi
scris sub forma w=zyzuv, unde:

1. yzu| < ¢;
2. yu # X

3. zyizutv € L, pentru orice i > 0.

3.2 Automate Pushdown Nedeterministe (APD)

Definitia 16. Un APD este un sistem (K,3,T, 4, qo0, Zo, F') unde:
1. K este o multime nevida, finita, repezentand multimea starilor
. % este un alfabet, numait alfabetul de intrare

. I' este un alfabet, numit alfabetul stivei

2
3
4. 0: K x (BU{N}) x T — 2817
5. qo € K este starea initiala

6. Zy € I’ este simbolul de start al stivei
7. F C K este multimea starilor finale.

Definitia 17. Se numeste configuratie a unui automat pushdown P un triplet
(Q7w7u> S K X E* X F*, unde:

1. q € K este starea in care se afla automatul

14



2. w € ¥* este partea necitita din cuvantul aflat pe banda de intrare.
3. u reprezinta conlinutul stivei

Pe multimea configuratiilor definim o relatie binara notata - definita
astfel:

Definitia 18. Configuratia (q,aw, Zu) se afla in relatia = cu configuratia
(s,w,vu) §i scriem

(¢, aw, Zu) F (s, w,vu)

daca (s,v) € §(q,a,Z), unde q,s € K, a € U{\}, Z €T, w e X* u,v €
.

Intr-un mod analog gramaticilor regulate definim inchiderea reflexiva si
tranzitiva a relatiei F.

Definitia 19. Cuvantul w € ¥* este acceptat de automatul pushdown P daca

erista ¢ € F, u € T'* a.i. (qo,w, Zp) F (¢, A\, u)

Definitia 20. Fie P = (K,X,T,0,qo, Zo,0) un APD. Spunem cd un cuvant
w € X* este acceptat de P cu memoria pushdown vida daca exista q € K a.i.

*

(QO7 w, ZO) - (QJ )‘7 /\)

Notatia 2. Vom nota cu Ly(P) mulfimea tuturor cuvintelor acceptate de P
cu memoria vida.

Teorema 10. Fie L(P) limbajul acceptat de un APD P = (K, %,T,6,q, Zo, F).
Ezista un APD Py a.i. L(P) = L\(P).

Demonstratie: Fie ¢y, ¢ doua elemente distincte ce nu apar in K si fie
X, X ¢ I'. Construim APD cu memorie vida P, = (K U{q, ¢}, X, T U
{X}, 01,4, X,0), unde §; o definim astfel:

1. 01(q,a,2) =0(q,a,7), daca g € K,a € X, Z €T
(g, \Z)=0(q,\,Z), dacaqe K — F, Z €T
(q7sz)U{(Q>\a)\)}7 da‘Cé‘qua zZel
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4. 01(qg, N\, Z) = {(qn, \)} daca Z e T U{X}
5. 0 in celelalte cazuri

Teorema 11. Fie L(P) limbajul acceptat de un APD P = (K, %, T, 0, qo, Zo, ).
Ezista un APD Py a.i. L(Py) = Ly(P).

Demonstratie: Fie P, = (K U{q),qs}, 2, TU{X}, 61,90, X, qr), ¢, # qr ¢
K, X ¢ I'jiar 6; o definim astfel:

1. 51(q,a,2) =06(q,a,7),daca g € K,ae SU{\}, Z €T
2. 01(g, N\, X) ={(gs,\)}, daca g e K
3. 61<Q67)‘7X) - {(q(]?ZOX)}

4. () in celelalte cazuri

3.3 Limbaje Independente de Context si Au-
tomate Pushdown

Teorema 12. Fie L un limbaj independent de context. FExista un APD P
a.i. Ly(P)= L.

Demonstratie: Daca L € L,, exista o gramatica independenta de context
G=(N,T,S,P) a.i. L=L(G). Construim automatul pushdown P = ({¢},7,TU
N,d,q,5,0), unde § este data de:

L d(g, M\ A) ={(q.u) | A—ue P}
2. 0(q,a,a) = {(¢,\)}, pentrua € T
3. 0 in celelalte cazuri.

Teorema 13. Fie P = (K,%,T,0,q0, Zo,0) un APD cu memoria vida.
Atunci limbajul Ly(P) este independent de context.

Demonstratie: Vom construi o gramatica independenta de context care

sa genereze Ly(P).
Fie G=(N,T,S,P), unde:
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e N=KxI'x KU{S},unde S ¢ K xI' x K; fiecare neterminal (q,Z,r)
il notam [qZr].

o I'=3%]
e Productiile sunt definite dupa cum urmeaza:

1. S — [g0Z0q|, pentru orice q € K;
2. [¢Zr] — a pentru orice a € L U {A} ai. (r,A\) € 0(q,a,Z)

3. [qZsk] — a|ruisi][siusess] ... [sk—1uksk] pentru orice insiruire de
k > 1 stari sq,...,8 din K gi orice a € ¥ U {A} pentru care
(ryugug .. ug) € 6(q,a, Z), u; € T, i=1,2,..k.

3.4 Proprietati de inchidere

Teorema 14. Limbajele independente de context sunt inchise la reuniune,
concatenare, inchiderea Kleene, substitutii.

Propozitia 10. Limbajele independente de context nu sunt inchise la intersectie
st la complementara.

Demonstratie:

o {a'b'd |i,j,k>1}N{a'bd |i,j,k > 1} ={adV/ | j > 1} ¢ Ly, desi
fiecare din cele doua limbaje este independent de context.

o C{a'bd | j > 1} € Ly

Propozitia 11. Familia limbajelor independente de context este inchisa la
intersectia cu limbaje requlate.
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