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PREFATA

A trecut mai bine de un sfert de secol de la prima publicatie a lui Codd E., cu care
a inceput dezvoltarea teoriei bazelor de date relationale. Insa, numai acum aceast teorie
a devenit un fundament real pentru construirea sistemelor informatice eficiente.
Adevaratele sisteme relationale s-au afirmat pe piatd incepand cu anul 1984: sistemul
DB2 (IBM Corp.) functioneaza pe mainframe-urile IBM si, prin urmare, e portabil pe
RS/6000; Oracle (Oracle Systems) a devenit un sistem de gestiune relational portabil pe
mai multe platforme; sistemul RDBMS (AWB) functioneaza pe calculatoarele AT&T
3B; sistemele de gestiune Informix (Informix Software) si Sybase (Sybase Inc.)
functioneaza in mediul Unix. Mai multe sisteme de gestiune ale bazelor de date
relationale (FoxPro, Paradox etc.) au fost elaborate pentru calculatoarele personale.

Dezvoltarea teoriei bazelor de date relationale a capatat o amploare nemaivazuta
in domeniul aplicarii tehnicii de calcul. Au aparut o serie de reviste specializate in
domeniul respectiv. Intre elaboririle teoretice si producerea sistemelor comerciale s-a
creat un spatiu de cel putin 20 ani. Acesta e un rar exemplu cand necesitatile software
considerabil depasesc capacitatile hardware. Rezultatele obtinute in teoria relationald au
influentat esential sistemele de gestiune ce se bazeaza pe celelalte doud modele de date:
ierarhic si retea. Modelul relational de date e aplicat pe larg si in bazele de date
deductive. Pe de alta parte, se observa convergenta modelului relational si tehnologiilor
orientate pe obiecte.

"Revolutia relationala" a introdus mai multe idei valoroase in lumea bazelor de
date. Printre acestea progrese tehnologice si beneficii ale sistemelor de gestiune ale
bazelor de date pot fi mentionate:

. Tabelele sunt un mijloc simplu de reprezentare a datelor. Ele permit
programatorilor si utilizatorilor finali sd-si organizeze datele in mod
acceptabil. Extinderea modelului relational a confirmat puterea de atractie a
acestei reprezentari.

o SQL este un standard de limbaje de interpelari foarte comod. El e un limbaj
nonprocedural de manipulare a datelor si a contribuit mult la cresterea
popularitétii sistemelor de gestiune ale bazelor de date relationale.

o Operatiile orientate pe multimi permit programatorilor si utilizatorilor
ordinari sd gaseasca si sd actualizeze mari colectii de inregistrari fara a scrie
programe speciale.

o Jonctiunile sunt instrumente puternice de asociere a inregistrarilor anterior
independente. Utilizatorii pot crea noi seturi de inregistrari (agsa-numitele
tabele virtuale), apeland la jonctiune.

. Interpelarile interactive. Cautarea si prelucrarea datelor Tn mod dinamic a
adus la utilizarea largd a bazelor de date relationale. Gestionarea tabelelor,
vizualizarea interactivd si imbunatatirea interactiva a contribuit ca
utilizatorul sa-si dea votul pentru sistemele relationale.

o Consistenta datelor. Sistemele de gestiune relationale asigurd ca nici un
utilizator si nici o aplicatie nu pot modifica baza de date, dacd modificarea e
in contradictie cu constrangerile de integritate.



Modelul relational are un obiectiv simplu: "... utilizatorii ... trebuie sd fie
protejati de cunoastere a ... reprezentarii interne (a datelor) ... Activitdtile utilizatorilor
la terminale si majoritatea aplicatiilor trebuie sd ramand intacte, dacd reprezentarea
internd ... este modificata". Acest fragment este din primul articol al lui Codd consacrat

modelului relational de date.

A contribuit, oare, modelul relational ca bazele de date elaborate astazi sa
realizeze acest obiectiv? Pe cat de adecvat modelul relational de date poate exprima
semantica lumii inconjurdtoare? Cum poate fi proiectatd o baza de date ce ar satisface
unele criterii formulate apriori? Ce limbaje de interpeldri pot fi utilizate in bazele de
date relationale?

Raspunsurile la aceste si la alte intrebari pot fi gasite in prezenta lucrare. Lucrarea,
scrisd Intr-o manierd strictd, poate ajuta atat pe profesionisti cat si pe amatori sa se
familiarizeze cu principalele repere ale teoriei bazelor de date relationale. Ideile expuse
sunt insotite de exemple luate dintr-un cadru real. Iar fiecare capitol (cu exceptia
primului capitol) sfarseste cu exercitii ce pot contribui la consolidarea cunostintelor.

Lucrarea acopera sapte subiecte principale.

Capitolul 1 este consacrat modelului relational de date. Sunt considerate cele trei
componente sau aspecte ale modelului relational: structura de date, integritatea datelor
si manipularea datelor. Capitolul include de asemenea conventia asupra termenilor si
notatiilor utilizate in lucrare.

Capitolul 2 este o continuare a capitolului 1 in discutia asupra aspectului trei al
modelului relational de date. Limbajele de interpelari in bazele de date relationale pot fi
divizate in doud clase: limbaje algebrice si limbaje bazate pe calculul predicatelor.
Capitolul doi se refera numai la algebra relationala.

A doua clasd de limbaje are doud versiuni cunoscute sub denumirile de calcul
relational orientat pe tuplu si calcul relational orientat pe domeniu. Aceste versiuni si
echivalenta lor cu algebra relationala sunt studiate in capitolul 7.

In capitolul 3 este descrisd cea mai simpla si mai larg rispanditd constrangere de
integritate a modelului relational - dependenta functionala. El include reguli de inferenta
(reguli independente, multimi inchise si complete de reguli de inferentd), derivari si
diverse tipuri de acoperiri.

Capitolul 4 e consacrat dependentelor multivaloare, regulilor de inferenta,
dependentelor multivaloare incluse, dependentelor multivaloare noncontradictorii $i
problemei calitatii de membru pentru dependentele multivaloare. Acest capitol
considera de asemenea si cea mai generala constringere de integritate, numita
dependenta jonctiune si problemele legate de utilizarea acestui tip de dependente in
schemele relationale.

Capitolul 5 acopera in detalii diverse forme normale si metode de proiectare ale
schemelor bazelor de date.

Iar capitolul 6 e consacrat clasei de scheme aciclice ale bazelor de date relationale.
Sunt descrise proprietatile dezirabile ale schemelor aciclice, gradele de aciclicitate si
sunt formulate conditiile sintactice de aciclicitate.



Capitolul 1
MODELUL RELATIONAL

Modelul relational ca si orice alt model de date utilizat in proiectarea logica a
bazelor de date elibereaza utilizatorul de cunoasterea detaliilor despre structura fizica si
metodele de acces la date. In afard de aceasta, el are doud avantaje suplimentare: e
simplu si elegant. Simplitatea sa constd in structurile de date omogene in forma de
relatii tabelare. lar eleganta modelului se explica prin temelia sa stiintificd. El este
riguros din punct de vedere matematic gratie faptului ca se sprijina pe bine puse la punct
teoriile matematica relatiilor si logica de ordinul unu.

Modelul relational a fost primul exemplu de model de date formal si a fost propus
de E. Codd in 1970. Prin model datele utilizatorului sunt reprezentate si manipulate in
mod abstract. Modelul de asemenea presupune tehnici ce ajutd administratorul de a
detecta si corecta posibilele probleme de proiectare ce pot apdrea o datd cu pregatirea
datelor pentru implementare intr-un SGBD concret.

Orice model de date, conform unei sugestii a lui Codd, trebuie sa se bazeze pe trei
componente: structurile de date, constrangerile de integritate si operatorii de manipulare
a datelor.

o Structurile de date. Structurile sunt definite de un limbaj de definire a
datelor (data definition language). Datele in modelul relational sunt
structurate 1n relatii bidimensionale. Elementele principale ale structurii
relationale sunt relatiile, tuplurile, atributele, domentiile.

o Constrangerile de integritate. Prin integritatea datelor se subintelege ca
datele raman stabile, In sigurantd si corecte. Integritatea 1n modelul
relational este mentinutd de constrngeri interne care nu sunt cunoscute
utilizatorului.

. Manipularea datelor. Relatiile pot fi manipulate utilizand un limbaj de
manipulare a datelor (data manipulation language). In modelul relational,
limbajul foloseste operatorii relationali bazati pe conceptul algebrei
relationale. In afari de aceasta, existd limbaje echivalente algebrei
relationale, cum ar fi calculul relational orientat pe tuplu si calculul
relational orientat pe domeniu.

1.1. Structura relationala a datelor

Unul din avantajele modelului relational rezida in omogenitatea lui. Toate datele
sunt structurate in tabele, fiecare linie ale caror are acelasi format. Linia intr-un tabel
reprezinta un obiect (sau o relatie dintre obiecte) din lumea inconjuratoare.

1.1.1. Atribute si domenii

In sistemele obisnuite de gestionare a fisierelor cAmpul este cea mai mica unitate
accesibila de date. Se presupune ca fiecare cdmp poate contine un anumit tip de date
(integer, real, character, string etc.), pentru care se specificd numarul necesar de octeti
de memorie. Campul, bineinteles, are si un nume. Facand analogie, in modelul



relational fiecare coloana a unei linii dintr-un tabel corespunde notiunii de camp din
figiere.

Definitia 1.1. Fie U o multime nevida de elemente A;,Ao,...,A,, numite nume de
atribute sau simplu atribute. Multimea U = {A,A,,...,A,} se numeste universul unei
baze de date relationale sau multime universala.

Definitia 1.2. Domeniul unui atribut A; din U, 1< 1 <n, notat cu dom(A;), este o
multime finitd de valori de acelasi tip care le poate primi atributul A;.

Domeniul este simplu, dacd elementele sale sunt atomice (adicd nu pot fi
descompuse din punctul de vedere al SGBD-ului). Atributul ce are un domeniu de valori
simplu se numeste atribut atomic. Domeniul unei submultimi R a universului U , se
noteazd dom(R), este uniunea tuturor domeniilor atributelor din R, adicd dom(R) =
Uaiecrdom(A;), unde dom() =, daca R = &.

Remarca. Cu toate cd elementele unui domeniu trebuie sd fie de acelasi tip,
aceasta restrictie nu se extinde asupra elementelor din dom(R).

In modelul relational fiecare tabel se spune ci reprezinti o relatie. Atributele sunt
niste identificatori pentru a diferentia si marca coloanele tabelului. Deci, cAmpul sau
numele de coloand e si atribut. Toate atributele ce apar Intr-un tabel trebuie sa fie
distincte si sa fie incluse in universul U. Atributele au un caracter global in baza de date:
daca un nume denota doua coloane in tabele distincte in aceeasi baza de date, atunci el
reprezinta acelasi atribut.

Relatia tabelard cu 1 linii si j coloane are i*j elemente. Fiecare element este o
valoare dintr-un domeniu simplu. Cu toate ca atributele in universul U trebuie sa fie
distincte, domeniile acestor atribute nu trebuie neaparat sa fie disjuncte. De exemplu,
managerul in acelasi timp poate fi functionar. Deci domeniile atributelor MANAGER si
FUNCTIONAR nu sunt disjuncte, adica MANAGER si FUNCTIONAR sunt definite pe
acelasi domeniu (cu toate ca atributele respective pot avea si valori distincte).

Conventie. Mai departe vom utiliza urmatoarele notatii. Universul
U={A},A,,...,Ap} si orice submultime a lui, R={Ajj,...,Ai}, vor fi reprezentate ca string-
uri, adica

U= A] ...An,
R= Ail---Aik-

Vom folosi o notatie mai simpld AicU, in loc de {Aj}cU pentru “A; este o
submultime a multimii U”. Reuniunea YUZ a doud multimi Y si Z va fi reprezentata de
simbolul YZ, unde operatia binard uniunea, "U", este omisd. Multimile Y si Z pot fi si
multimi vide, fiindead @Z=7, YO=Y si GT=D.

Cu litere majuscule de la inceputul alfabetului latin vom nota atributele singulare,
iar cu cele de la sfarsitul alfabetului latin - multimi de atribute.

1.1.2. Tupluri

In sistemele cu fisiere 0 multime de cAmpuri ce e conceputi ca o unitate de salvare
si cdutare se numeste inregistrare. Inregistrarea are un format specific si depinde de
tipurile de date ale campurilor. O linie dintr-o relatie tabelard corespunde inregistrarii
din fisiere si In teoria relationald se numeste tuplu.

Definitia 1.3. Fie R o submultime a universului U, RcU, unde R#J si fie dom(R)
domeniul multimii R. Tup/u se numeste o functie, t:R—>dom(R), din R in dom (R), adica



t= {(Ai],al),...’ (Aik, ak)}>
unde orice Ajj, 1<j <k, este un atribut In R §1 un argument al lui t, iar orice a;, 1<j <k,
este o valoare in dom(Aj;).

Consideram o restrictie asupra tuplului t.

Definitia 1.4. Fie X = B,...By, 0 submultime proprie a multimii R, XcR, unde
X#J. X-valoare a tuplului t, notata cu t[X], este t[X] = {(B;, bj)|b=t(Bj)=t(Ajp), 1<j <
m, pe{l,...k}}. Daca X=Aj, je{l,...k}, atunci Aj-valoarea tuplului t se mai numeste
Ajj—componenta a tuplului t.

Ultima definitie ne spune, ca t(Aj)=t[Aj]=a; pentru ajedom(A;). Deci nu vom
diferentia simbolurile t(Aj) si t[A;] pentru un atribut singular A;; din U.

Pentru comoditate tuplul t si X-valoarea tuplului t vor fi notate

t=<aj...aAir...Ai> si
t[X] = <b1...bm|B1...Bm>,
respectiv. Insd, daci coloanele tabelului ce corespund multimilor R si X sunt marcate cu
atribute din R si X, iar ordinea atributelor ce marcheaza corespund ordinii atributelor in
R si X, atunci notatiile tuplului t i X-valorii tuplului t pot fi simplificate respectiv
t=<aj...ax>si
t[X] =<Dbj...bm>.

Deci putem reprezenta printr-un string nu numai o multime de atribute, dar si o multime
de valori. Dar permutarea atributelor intr-un tabel va trebui reflectatd in tupluri,
permutandu-le componentele. Cu toate ca string-urile ce reprezintd tuplurile initial si
final vor fi diferite, vom considera ca aceste tupluri sunt identice.

In tuplul t = <a...a|A;...Aj> distingem doud componente — string-ul de atribute
Aj;...Aj care este invariant in timp si string-ul de valori ay...ax, care este foarte dinamic.
Partea invariantd a tuplului vom numi-o schema tuplului (uneori se noteaza sch(t)).
Indatd ce am definit schema tuplului, expresia “tuplul asupra R” devine clara si este
echivalenta expresiei “tuplul t cu schema R”.

Pentru comoditate notationald, un tuplu cu numele t si schema R se va nota uneori

t(R) = t(Ai1) t(Ap) ... t(Aix).
Deci putem concepe tuplul t(R) ca un tuplu variabila asupra R si fiecare componenta
t(Ajj), 1< j <k, ca un domeniu variabila. Dacd tuplul t(R) are o formd constantd, adica
string-ul lui de valori este <c;...c,> si aceste valori sunt in dom(R), el se numeste fuplu
constanta asupra R.

1.1.3. Relatii si scheme

Definitia 1.5. Fie R o submultime a universului U. Relatia r asupra R este o
multime finitad de tupluri cu schema R. Aritatea relatiei r este egald cu cardinalitatea
multimii R. Cardinalitatea relatiei r este numarul de tupluri in ea.

Definitia 1.6. Fie RcU si relatia r asupra R. Multimea de atribute R se numeste
schema relatiei r (notata cu sch(r) = R).

Definitia 1.7. Baza de date relationald (sau simplu baza de date) este o multime
finita de relatii, db = {ry,...,r'n}, unde 1; este o relatie cu schema R;, 1 <1 <m.

Definitia 1.8. Fie baza de date db = {ri,...,tm}. Schema bazei de date este
multimea schemelor relatiilor ce formeaza baza de date, Db = {Ry,...,R,}, unde R; =
sch(r).



Deci schema unei relatii este o expresie a proprietdtilor comune §i invariante ale
tuplurilor ce compun relatia. Schema unei relatii mai este cunoscutd sub denumirea de
intensia unei relatii. Relatia se mai numeste extensie. Extensia reprezintd multimea
tuplurilor care compun la un moment dat relatia, multime care este variabild in timp.

Din definitiile de mai sus putem conchide urmatoarele:
(1)  Intr-o relatie nu existd coloane cu nume duplicate, fiindca atributele Ajj, 1< j
<k, sunt elemente ale multimii R;.

(2) Relatia rj nu are tupluri identice, fiindca r; este o multime de tupluri.

(3) Ordinea tuplurilor in r; este nesemnificativa, fiindca r; este o multime.

(4) Ordinea coloanelor e nesemnificativa.

(5) Valorile atributelor in r; sunt atomice fiindcd domeniile sunt simple.

Relatiile ce se stocheaza fizic si formeaza baza de date se numesc relatii de baza.
Exista, 1nsd, si situatii in care extensia nu se memoreaza in baza de date. Este cazul asa-
numitelor relatii virtuale, cunoscute si sub numele de relatii derivate sau viziuni. Relatia
virtuald nu este definita explicit ca relatia de baza, prin multimea tuplurilor componente,
ci implicit pe baza altor relatii. Relatiile de baza sunt proiectate de administratorul bazei
de date, in timp ce viziunile sunt definite de utilizatorii bazei de date.

Relatiile asupra unei multimi de atribute pot avea un nume, sau pot sa nu aiba,
dacd ele sunt identificate in mod unic de schemele sale. Numele relatiei, de obicei, se
scrie cu minuscule, de exemplu, relatia r.

| studenti NUME NOTA_MED | FACULTATE DECAN
Vasilache 7.8 Ciberneticd | Popovici

[ discipline | FACULTATE | DISCIPLINA

[ corp didac | DISCIPLINA | PROFESOR

| sarja DISCIPLINA TIP ORE

Fig.1.1. Baza de date Universitatea

Exemplul 1.1. Fie baza de date “Universitatea” constd din patru relatii studenti,
discipline, corp_didactic si sarja (vezi fig.1.1).

Primul tabel, reprezentind relatia studenti, stocheazd numele, nota medie,
facultatea si decanul asociate fiecarui student. Relatia are patru atribute: NUME,
NOTA_MED, FACULTATE, DECAN. Relatia discipline afiseaza disciplinele ce se
predau la diverse facultiti. Ea are doui atribute FACULTATE si DISCIPLINA. Relatia
corp_didac specificd disciplinele predate de diferiti profesori. Ea are doud atribute:
DISCIPLINA si PROFESOR. Relatia sarja descrie disciplinele cu formele sale de
predare si numarul de ore. Ea antreneazi trei atribute: DISCIPLINA, TIP si ORE.

Datele in fiecare relatie sunt atomice si sunt luate din domeniile (simple)
atributelor corespunzatoare. FACULTATE in relatiile studenti si discipline reprezinta
acelasi atribut. De asemenea atributul DISCIPINA figureaza in trei relatii: discipline,
corp_didac si sarja. Cele opt atribute prezente in relatiile descrise constituie universul:



U=NUME NOTA_MED FACULTATE DECAN DISCIPLINA PROFESOR TIP ORE.
Asadar, atributele oricarei relatii formeaza o submultime a multimii universale U.

Domeniul atributului NUME consta din eventualele nume de familii, dar trebuie
sd contind numaidecat si valori active, adicd numele studentilor ce actualmente isi fac
studiile la facultate. Domeniul atributului NOTA_MED contine numere pozitive. Dat
fiind faptul ci multimea de numere pozitive e infinitd, fiecare NOTA_MED-valoare nu
poate depisi valoarea maxima 10. Deci dom(NOTA_MEDIE) poate fi mentinut finit.
Celelalte domenii se definesc similar. Nu e exclus faptul ca un decan sa fie student la o
alta facultate. In cazul acesta domeniile active ale atributelor NUME si DECAN nu vor
fi disjuncte.

Tuplurile relatiei studenti sunt definite pe multimea de atribute R= NUME
NOTA_MED FACULTATE DECAN. Ele sunt concepute ca tupluri constante-valori
ale tuplului variabila t(R) =t(NUME) t(NOTA MED) t(FACULTATE) t(DECAN). De
exemplu, tuplul constantd <Vasilache 7.8. Cibernetica Popovici> aratd ca Vasilache este
student la facultatea Cibernetica a carei decan este Popovici §i are nota medie 7.8.
Consideram X=NUME DECAN. Tuplul variabild va fi t{X]=t(NUME) t(DECAN).
Tuplul constantad definit pe schema X este derivat din tuplul <Vasilache 7.8. Cibernetica
Popovici> al relatiei studenti si este <Vasilache Popovoci>.

In baza de date “Universitatea”, studenti este nume de relatie. Schema relatiei
studenti e NUME NOTA_MED FACULTATE DECAN.

Baza de date “Universitatea” constd din patru relatii db={studenti, discipline,
corp_didactic, sarja}. Schema bazei de date este multimea schemelor celor patru relatii
Db={NUME NOTA MED FACULTATE DECAN, FACULTATE DISCIPLINA,
DISCIPLINA PROFESOR, DISCIPLINA TIP ORE}.

Relatiile studenti, discipline, corp_didactic, sarja au aritatea 4, 2, 2 si 3 respectiv.
Ele formeaza relatiile de baza. Relatia definitd pe atributele X= NUME DECAN e o
relatie virtuala.

1.2. Constrangeri de integritate
1.2.1. Tipuri de constrangeri

Constrangerile de integritate, numite si restrictii de integritate definesc cerintele
pe care trebuie sd le satisfacd datele din baza de date pentru a putea fi considerate
corecte, coerente in raport cu lumea reald pe care o reflecta.

Constrangerile sunt principalul mod de integrare a semanticii datelor in cadrul
modelului relational. Mecanismele de definire si verificare ale acestor restrictii
reprezinti instrumentele principale de control al semanticii datelor. In modelul
relational constréngerile sunt studiate mai ales sub aspectul puterii lor de modelare si al

Constrangerlle de integritate pot fi divizate In linii mari in doud grupuri:
constrangeri de comportament $i dependente intre date.

Constrangerile de comportament specificd caracteristicile independente ale unui
atribut (sau domeniu). Ele exprimd semantica elementelor domeniilor. De exemplu,
toate valorile atributului NOTA_MED trebuie si fie mai mare decat zero, dar nu poate
depdsi zece. Sau nici o persoand de varsta 25 ani nu poate avea o vechime in munca de
37 ani. Deci, conform acestei restrictii, valorile atributului trebuie sa se incadreze intre
anumite limite.



Al doilea tip de constrangeri specifica legatura dintre atribute (sau domenii). Aici
putem identifica asa-numita dependentd de submultime. Consideram, de exemplu,
relatia personal definitd pe multimea de atribute {ANGAJAT SALARIU
DEPARTAMENT MANAGER}. In relatia personal, un manager este in acelasi timp un
angajat, dar nu orice angajat este manager. Deci avem cd dom(MANAGER) c
dom(ANGAJAT).

Daca presupunem ca angajatul are un singur salariu, se subordoneaza unui singur
manager direct, lucreaza deci intr-un singur departament, atunci ANGAJAT-valorile
determind in mod unic toate tuplurile in relatia personal. Aceastd constrangere este
numitd dependentd functionald. Dependentele functionale vor fi studiate detaliat in
capitolul 3. Alte tipuri de dependente cum ar fi cele multivaloare si de jonctiune vor fi
studiate in capitolul 4.

1.2.2. Chei

Aici vom examina constringerile legate de notiunea de cheie a relatiilor. Intrucat
relatia reprezintd o multime de tupluri, iar o multime nu poate contine elementele
duplicate, relatia nu poate prezenta tupluri identice. Deci tuplurile sunt unice si trebuie
sd existe posibilitatea identificarii lor in cadrul unei relatii. Identificarea unui tuplu fara
a consulta toate componentele tuplului a dus la aparitia notiunii de cheie.

Definitia 1.9. Fie U multimea universala de atribute, RcU si R#J. Multimea K
de atribute, unde KcR, se numeste cheie pentru schema R (sau pentru relatia r cu
schema R), daca ea poseda urmatoarele proprietati:

(1) pentru orice doua tupluri t; si t, din r avem t;[K]#t,[K];

(2) nici o submultime K' proprie a lui K nu poseda proprietatea (1)

Proprietatea (1), numita restrictia de unicitate a cheii, permite K-valorilor sa
identifice in mod unic toate tuplurile dintr-o relatie. Insd respectarea proprietatii de
unicitate poate fi complicatd, dacd insdsi K contine o cheie K'si K #K'. In acest caz, cu
toate cd atributele din K sunt suficiente de a atinge scopul, unele din ele nu sunt
necesare, deci pot fi eliminate din cheie fara a se afecta unicitatea. Daca, insa, K este o
submultime proprie a unei chei, atunci utilizarea a astfel de K-valori pentru cdutarea
datelor va descoperi tupluri ce coincid pe toate valorile atributelor din K.

Proprietatea (2) ne asigurd cd o cheie K constituie numai acele atribute ce sunt
necesare si suficiente pentru a determina univoc pe celelalte. Cu alte cuvinte K-valorile
intotdeauna asigura un grad exact de informatie nici mai mult, nici mai putin, pentru a
gasi un tuplu unic intr-o relatie.

Definitia 1.10. Multimea de atribute ce poseda proprietatea (1) se numeste
supercheie.

Deci cheia este o supercheie minimalad. Orice cheie e si supercheie. Afirmatia
inversd nu e corecta.

Este evident cd o multime vida nu poate servi drept cheie a unei relatii ce contine
mai mult de un tuplu. Orice relatie are cel putin o cheie. La limita cheia este constituita
fie dintr-un singur atribut, fie din totalitatea atributelor din schema relatiei respective.

Intr-o relatie pot exista mai multe chei. Se spune in acest caz ci relatia poseda
mai multe chei candidate. In aceasti situatie administratorul bazei de date va stabili una
din cheile candidate sa serveasca in mod efectiv la identificarea unica a tuplurilor. Ea va



primi numele de cheie primara. Primare se vor numi si domeniile atributelor ce
formeaza o cheie primara.

Definitia 1.11. Cheia primard a unei relatii se numeste cheie simpla, daca este
constituitd dintr-un singur atribut, iar atunci cand este formata din mai multe atribute
este denumita cheie compusa.

Remarca. Nu toate atributele unei chei compuse pot fi definite pe domenii
primare.

Definitia 1.12. O cheie externa reprezintd un atribut (grup de atribute) dintr-o
schema R; definit (definite) pe acelasi (aceleasi) domeniu (domenii) ca si cheia primara
a altei scheme R;. Relatia r; se numeste relatie care refera, iar r; poartd numele de relatie
referita.

Unele atribute pot avea asa numitele valori nedefinite sau necunoscute notate cu
“null”. Insd sunt bine cunoscute constrdngerile formulate prin urmitoarele reguli
numite regulile de actualizare (inserare, modificare si eliminare) a relatiilor.

(1) Constrangerea entitatii: cheia primard a unei relatii de baza nu poate

contine valori “null”;

(2) Constrangerea referirii: daca atributul A al unei chei compuse a relatiei r;

este definit pe un domeniu primar, atunci trebuie sd existe o relatie de baza r;
cu o cheie primara B incat orice A-valoare din r; sd apard in calitate de B-
valoare in r;.

Constrangerea entitatii impune ca la Inserarea unui tuplu, valoarea cheii sd fie
cunoscutd, pentru a se putea verifica faptul ca aceastd valoare nu este deja incarcata
(respectarea constrangerii de unicitate a cheii). Cu valori “null” cheia isi pierde rolul de
identificator de tuplu.

Constrangerea referentiald impune ca intr-o relatie 1, care referd o relatie 1,
valorile cheii compuse sa figureze printre valorile cheii primare din relatia r; pentru
atributele compatibile.

Exemplul 1.2. Consideram relatiile studenti, discipline, corp_didac., sarja.

In relatia studenti singura cheie candidat este NUME, deci NUME e si cheia
primara, iar dom(NUME) este domeniu primar pentru baza de date “Universitatea”.

Consideram relatiile discipline(FACULTATE DISCIPLINA) si
corp_didac(DISCIPLINA PROFESOR). Fiindci la orice facultate se predi cel putin o
disciplind si orice profesor preda cel putin o discipling, si similar, orice disciplind se
preda macar la o facultate si se preda cel putin de un profesor, cheile primare ale acestor
relatii sunt compuse si constau din toate atributele corespunzatoare fiecarei relatii.

In relatia sarjd(DISCIPLINA TIP ORE), orice disciplini poate fi de trei tipuri
(prelegeri, practica, laborator) si poate avea diferite ore de predare; unele discipline pot
avea acelasi tip si acelasi numar de ore. E putin probabil ca cheia relatiei sarja sa fie
simpla. Putem presupune ca cheia ei este compusa.

In acest exemplu, domeniul dom(NUME) este primar. Cheile compuse ale
relatiilor discipline, corp_didac, sarja nu sunt definite pe acest domeniu primar.

Conform regulii (1) atributele celor patru chei nu pot avea valori “null”. Dat fiind
faptul ca nici o cheie din cele trei compuse nu sunt definite pe domeniul primar
dom(NUME), exemplul dat nu ne demonstreaza regula (2).

Exemplul 1.3. Consideram relatiile studenti si facultati din fig.1.2.
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Presupunem ca la o facultate isi fac studiile mai multi studenti si un student poate
studia la mai multe facultdti concomitent. Cheia primard a relatiei studenti este
compusa si constd din atributele NUME FACULTATE. Relatia facultati poseda doua
chei candidate: FACULTATE si DECAN. Fie FACULTATE cheia primard. Atunci
atributul FACULTATE al relatiei studenti este cheie externa. Conform regulii (2) toate
valorile atributului FACULTATE al relatiei care referd trebuie sd se contind in relatia
referita.

[ studenti | NUME | FACULTATE | AN
n; fy a
ny fi %)
n3 £ a3

[ facultari | FACULTATE | DECAN

f) d,
£, dy
Fig.1.2.

Spuneam mai sus ca extensiile relatiilor se schimba pe parcursul timpului. S-ar
parea ca pentru fiecare instanta a relatiei pot fi determinate cheile si supercheile. Dar
schemele relatiilor, adica intensiile, trebuie sd fie invariante si e de dorit ca cheile pe
parcursul timpului sd nu se schimbe. Cheile trebuie sd raména chei pentru orice
eventuale extensii. Prin urmare determinarea cheii unei relatii necesitd cunoasterea
semanticii relatiei respective, nu numai celei din momentul in care se stabileste cheia.

Conventie. Daca relatia poseda o singura cheie sau dorim sa evidentiem numai
cheia primard mai departe vom sublinia atributele ce formeazd aceastd cheie. De
exemplu, relatia r cu schema ABCD si cheia AC se scrie (A B C D). In cazul ci relatia
posedd mai multe chei, atunci le vom scrie explicit: relatia r(ABCD) are doua chei
candidate K;=AC, K,=B.

1.3. Operatii de actualizare

Regulile de actualizare a bazei de date fac parte din cele trei componente ale
modelului relational de date. Vom examina cele trei operatii de actualizare a datelor:
inserarea datelor, stergerea datelor si modificarea datelor.

Fie ca in relatia r(A; A, ...A,) vrem sd introducem date. Operatia de insertie, a
unui tuplu in relatia r poate avea forma:

Add (1;<ajaz...an|A; Az...Ap>).
In cazul ca ordinea atributelor in relatie e cunoscuti, e acceptabild o forma mai scurti a
operatiei:
Add (1;<aja;...ax>).

Scopul acestei operatii constd in addugarea unui tuplu intr-o relatie concreta.
Rezultatul operatiei poate sd esueze din urmatoarele cauze:

(1) tuplul de insertie e definit pe o multime de atribute ce nu corespunde

schemei relatiei;

(2) valorile componentelor tuplului nu sunt luate din domeniile

corespunzatoare;
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(3) inrelatie deja se gaseste un tuplu cu asemenea componente cheie.
In toate aceste cazuri operatia Add pastreaza relatia r intacti.

Operatia de stergere a datelor se utilizeazd pentru eliminarea continutului
relatiilor. Pentru relatia r de mai sus, operatia de stergere se reprezinta:

Del (r; <ajay...an|A; Az...Ap>).
In cazul cand numele de atribute sunt sortate, poate fi utilizati urmitoarea notatie
scurta:

Del (1; <aja;...as>).

In realitate, o parte de date din operatia de mai sus poate fi redundanti pentru
determinarea tuplului destinat stergerii. E suficienta definitia valorilor atributelor cheie.
Daca K=B)B....By, este cheia relatiei r, atunci e utila urmatoarea forma a operatiei Del:

Del (I'; <b1b2...bm|B1 Bz...Bm>).

Rezultatul operatiei de stergere a tuplurilor nu se lasd mult asteptat. Tuplul e
eliminat, daci el este relatie. In cazul ca tuplul lipseste - relatia riméne intacti. Nu se
pune nici o restrictie asupra elimindrii ultimului tuplu in relatie: relatia vida se admite.

Uneori, in loc de eliminarea unui tuplu din relatie si includerea unui alt tuplu e
mai efectivd schimbarea unei parti a tuplului. Schimbarea se face cu operatia de
modificare. Daca C;C,...CkcAA;... Ay, atunci operatia de modificare poate avea forma:

Ch (I‘; <a1a2.‘.an|A1 A A <C]Cz...Ck| C1C2...Ck>).

Daca multimea K=B,B,...B,, este cheia relatiei r, atunci expresia de mai sus poate
fi redusa la:

Ch (I‘; <b1b2...bn|B1 B;..Bi>; <Clcz...Ck| C1C2...Ck>).

Operatia de modificare este foarte utila. Acelasi rezultat poate fi obtinut prin
intermediul operatiilor de inserare §i stergere. Prin urmare, toate esecurile operatiilor
inserare $i stergere sunt specifice si operatiei modificare.
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2

Capitolul

ALGEBRA RELATIONALA

Algebra relationala deseori e conceputd ca un limbaj abstract de formulare a interpelarilor

(cererilor) sau ca o colectie de operatii pe relatii avand drept operanzi una sau mai multe relatii §i

producand ca rezultat altd relatie. Operatiile algebrei relationale pot fi divizate in doua grupuri: operatiile

traditionale pe multimi (vezi fig.2.1) ce considera relatiile ca multimi de tupluri si operatiile relationale

native (fig.2.2).

Denumire Simbol
Uniunea )
Intersectia A
Diferenta \
Produsul (cartezian) x

Fig. 2.1. Operatiile traditionale pe multimi

Denumire Simbol
Proiectia T
Selectia G
Jonctiunea Ix|
0 - jonctiunea
Semijonctiunea Ix¢
Diviziunea |x

Fig.2.2. Operatiile relationale native

2.1. Operatiile traditionale

2.1.1. Scheme relationale compatibile

Operatiile binare asupra relatiilor: uniunea, intersectia si diferenta, necesitd ca
operanzii (relatiile) sa fie definiti pe scheme compatibile. Compatibilitatea schemelor se
defineste in felul urmator.

Definitia 2.1. Vom spune cd doud relatii r(R) si s(S) sunt compatibile (sau au
scheme compatibile), daca intre R §i S exista o corespondenta biunivoca f: pentru orice
atribut A din R, existd un atribut B in S incat dom(A)=dom(B), B=f(A) si A=f"'(B),
unde " este functia inversa functiei f.

Remarca. Doua relatii cu aceeasi schema sunt compatibile.

| vanzari | FIRMA | ARTICOL | articole | ARTICOL | CULOARE
fi a a; Ci
f] a) a C2
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f a a C3

f3 ay as Cy
ay Ci
| furnizori ARTICOL FURNIZOR
a fi
a f3
a fy
a3 f3
Fig.2.3.

Exemplul 2.1. Fie baza de date din fig.2.3 ce constd din trei relatii:
vanzari(FIRMA ARTICOL), articole(ARTICOL CULOARE), furnizori( ARTICOL
FURNIZOR). Schemele relatiilor vanzari si articole nu sunt compatibile, in timp ce
schemele relatiilor vanzari si furnizori sunt compatibile. Ultimele relatii sunt definite pe
atribute ce primesc valori din aceleasi domenii. Valorile active sunt totusi diferite,
fiindca un furnizor poate sa nu fie firma si viceversa.

2.1.2. Uniunea

Uniunea a doua relatii presupune ca schemele lor sunt compatibile.

lr|A|B]|C 's|A| B | C
a b1 Ci a b1 Ci

a bz C3 a b1 Co

a b, Co ai b, C3

a; | by C3

Fig.2.4. Relatiile r(A B C) si s(A B C)

|l g | A B ] C
a b, Ci

a1 b, C

a by c3

a b, C2

az| b C3

Fig.2.5. Relatiaq=ruUs

Definitia 2.2. Uniunea a doua relatii compatibile r(R) si s(S), notatd cur U s, e o
relatie definitd pe schema R sau S si constd din tuplurile ce apartin relatiilor r sau s,
adica

rus ={t|{terVtes}.

Exemplul 2.2. Fie relatiile r(A B C) si s(A B C) din fig.2.4. Relatia din fig.2.5

esteq=rus.

Operatia uniunea are doud proprietati. Ea e comutativa, adicir U s =s U r. Ea
este si asociativa, adicd (r U s) U q = ruU(s U q) pentru relatiile mutual compatibile r, s
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si . Prin urmare, in expresiile ce contin o cascada de operatii uniunea, parantezele pot fi
omise fard a provoca ambiguitati. Deci, daca avem k relatii compatibile r;15,...,1%,
uniunea acestor relatii poate fi notata cu U(ry, 1a,.. ., k).

Operatia uniunea are doua cazuri speciale. Pentru orice relatie r(R) au loc: r U &
=rsirUs=s,dacarcs.

2.1.3. Intersectia

Similar uniunii, intersectia a doua relatii cere ca operanzii sa fie relatii cu scheme
compatibile.

Definitia 2.3. Intersectia a douad relatii compatibile r(R) si s(S), notatd cur N s,
este o relatie definitd pe schema R sau S si constd din tuplurile ce apartin concomitent
relatiilor r si s, adica

rns ={t|ter&tes}.

Exemplul 2.3. Fie relatiile r(A B C) si s(A B C) din fig.2.4. Relatia q =1 M s este
prezentata in fig.2.6.

‘ q A B C

a b1 C1
a b2 C3
Fig.2.6

2.1.4. Diferenta

Operatia diferenta presupune ca operanzii sunt relatii cu scheme compatibile.

Definitia 2.4. Diferenta a doua relatii compatibile r(R) s1 s(S), notatd cur\ s, este
o relatie definitd pe multimea de atribute R sau S si are in calitate de tupluri, toate
tuplurile din relatia r ce nu sunt in s, adica
r\s ={t|ter&tes}.

Exemplul 2.4. Fie relatiile r(A B C) si s(A B C) din fig.2.4. Relatiile q; =1\ s, si
g2= s \ r sunt prezentate in fig.2.7.

L A B C | @ A B C
a b, C2 a b; C2
as b2 C3

Fig.2.7.

Din exemplul de mai sus observam ca diferenta nu se bucurd de proprietatea
comutativa, adica r \ s # s \ r. Totodatd, nu e nici asociativa, adicad (r\s)\q=r\(s\q),
fiindca (r\'s) \ q =r\ (s U q) pentru orice relatii mutual compatibile r, s, $i q.

| tup| A | B C T | A | B C
a b, C a b, ()
a; b; Cy a b, C3
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a b1 C3 ap b2 C1
aj by Ci a b, C2
a b, o a b, Ci
a by C3 a b; 3
a b; Ci a b, Ci
ar b1 Co ar b2 Co
ar b1 C3 a bz C3
a b, Cy a3 b, Ci
a b, Co a3 b; C2
a by Cc3 a3 b, Cc3
a3 b, Ci a3 by Ci
a3 b, C2 a3 by C2
as b C3 a3 by Cc3
as bz Ci1

a3 by C2

a3 by C3

Fig.2.8.

Diferenta a doua relatii are patru cazuri speciale. Un caz este & \r = J; altul e r \
@ = r pentru orice relatie r(R). Celelalte cazuri le vom examina in urmatoarele doua
sectiuni.

2.1.5. Complementul

Definitia 2.5. Fie relatia r(R). Notdm prin tup(R) multimea tuturor tuplurilor
asupra atributelor schemei R si a domeniilor lor. Complementul relatiei r, notat cu T,
este

T=tup(R)\r.

Exemplul 2.5. Fie relatia r(A B C) din fig.2.4 si fie dom(A) = {a;,as,a3}, dom(B)

= {by,b2}, dom(C) = {cj,ca,c3}. Atunci tup(A B C) si 1 sunt cele din fig.2.8.

Este clar ca, daca pentru un atribut A din R domeniul dom(A) este infinit, atunci si
7t va fi infinitd i deci nu va fi o relatie conform definitiei noastre. Pentru lichidarea
acestui dezavantaj se introduce notiunea de complement activ.

laup| A | B | C |+ | A B ] C
a1 b, Ci ai b, C
a b1 Co a b1 C3
a b, c3 a by Ci
a by Ci a by ()
a] by C2 a b, Ci
a by Cc3 a b, Cc3
ar b1 Ci ar b2 C1
a b, o a by ()
(9] b, C3 %) by C3
a by Ci
a by C2
ar bz C3
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Fig.2.9.
2.1.6. Complementul activ

Versiunea modificatd a complementului unei relatii, complementul activ,
intotdeauna va produce o relatie.

Definitia 2.6. Fie r o relatie asupra schemei R, AR si adom(A) = {ajJacdom(A)
&Iter&t[A] =a}. Multimea de valori adom(A) se numeste domeniul activ al atributului
A. Notam cu atup(R) multimea tuturor tuplurilor asupra atributelor schemei R si a
domeniilor lor active. Atunci complementul activ, notat cu ~r, este ~r = atup(R) \r.

Exemplul 2.6. Fie relatia r(A B C) din fig.2.4. Atunci adom(A) = {aj,a},
adom(B) = {b;,by}, adom(C) = {c;,c2,c3}. Relatiile atup(A B C) si ~r sunt prezentate in
fig.2.9.

2.1.7. Produsul cartezian

Definitia 2.7. Produsul cartezian a doua relatii r(A; . A,) s1s(B;.. Bm), notat cur x
s, este 0 multime de tupluri (si nu intotdeauna o relatie) definite pe multimea de atribute
A1 A, By Bn. Tuplurile reprezintd toate posibilele asociatii de tupluri din r si s: daca t,
€ 1§l ts € s, atunci concatenatia t,ts este un tuplu in r x s; pentru orice pereche de tupluri
t. si ty din r si s, respectiv, existd un tuplu t in r x s incat t [Aj] = t[A;], 1<i<n si
t[Bi]=ts[B;], 1<j<m.

lr |[A |B |C | s |[D |E
a; |b | ¢ di |el
a b, | ¢ d |e
ar b1 Co
Fig.2.10.

Exemplul 2.7. Fie relatiile r(A B C) si s(D E) din fig.2.10. Produsul cartezian q =
r x s aratd ca in fig.2.11.

Produsul cartezian a doud relatii nevide nu intotdeauna produce o relatie.
Rezultatul e o relatie, daca ambii operanzi sunt relatii cu scheme nevide si disjuncte
(vezi exemplul 2.7). Daca, insa, relatiile operanzi au scheme vide sau nondisjuncte,
atunci produsul cartezian nu este o relatie. Aceastd problema poate fi solutionatd cu
ajutorul operatiei atribuirea, care de fapt produce schimbarea numelor atributelor.

lqlA|B|C|DI|E
a_|by e |di e
a | b |c d |e
a b2 C3 dl €1
a; |by |c3 [di |e
a |b e |di e
a |by Jco [di |e
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Produsul cartezian nu este o operatie comutativi. In schimb se bucurd de
proprietatea asociativa. Prin urmare, daca avem o cascada de produse carteziene r; x ( 12
x (...1%)), ea poate fi reprezentata in forma de prefix x (ry,12,...,rv). Schemele relatiilor r,
1 <i <k, trebuie sa fie disjuncte doud cite doud. In caz contrar rezultatul nu va fi o
relatie.

2.1.8. Atribuirea

Fie r(R) si s(S) doua relatii cu scheme compatibile si R # S. Pentru a aplica asupra
lor operatiile binare traditionale se face reatribuirea relatiilor pentru a renumi diferenta
de atribute R \ S sau S \ R. Atribuirea se utilizeaza si pentru pastrarea rezultatelor
intermediare.

Definitia 2.8. Fie r o relatie cu schema A;...A, si {B;...,B,} o multime de
atribute compatibile, adicd dom(B;) = dom(A;), 1 <1 < n. O noud relatie s(B;...By)
compatibild cu r se poate defini prin atribuirea: s(B;...By): = r (A;...A,). Extensia
relatiei s este extensia relatiei r: t; € s atunci i numai atunci, cand 3 t; € r, unde t;[B;] =
t[Ai], 1 <i1<n.

r B | C S D | C
A A
a; | b | ¢ ai |bi|c
a; | by | cs a; | by |cs
a [ b | ¢ a|b e
Fig.2.12.

Urmatorul exemplu ilustreaza utilizarea operatiei atribuirea pentru renumirea
atributelor unei scheme.

Exemplul 2.9. Fie relatia r(A B C) din fig.2.12. Atunci, s(A D C): =r(A B C).

r B |C s B |C qi B |C
A A A
a b] Ci a b] Ci a b] Ci
ap b2 C3 ap b] Co ap b] Co
ar b] C a bz C3 a bz C3
as | by | c3 a | b o
as b2 C3
A A
a; | by | ¢ a; | by |
a; | by | c3 a b |
as bz C3
Fig.2.13.
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In urmatorul exemplu, operatia atribuirea se foloseste pentru pastrarea rezultatelor
intermediare.

Exemplul 2.10. Fie relatiile r(A B C) si s(A B C) din fig.2.13. Atunciq : = (r U s)
\ (r N s). Relatia q s-a construit aplicand consecutivitatea de operatii: q; : =rUs, qo: =T
NS, q=q1\ Q.

2.2. Operatiile relationale native
2.2.1. Proiectia

Proiectia e o operatie unara.

Definitia 2.9. Fie r o relatie cu schema R si X < R. Proiectia relatiei r asupra
multimii de atribute X, notatd cu m«(r), e o relatie cu schema X ce consta din X-valorile
tuturor tuplurilor din r:

m(r)={t[X] |t er}.

Tupluri distincte din r pot deveni identice, cand se proiecteaza pe o multime de

atribute. Tuplurile duplicate in relatia rezultat se elimina.

Exemplul 2.11. Fie relatia r(A B C) din fig.2.14. Atunci s = ma c(1).

r B |C S C
A A
a 10 | 1 a 1
a 20 |1 b 1
b 30 |1 b 2
b 40 | 2
Fig.2.14.

Exista doua cazuri speciale:
(1) X =R. Atunci mii(r) =r.
(2) r=. Atunci nii(r) = <.

Daca multimea de atribute X = J, atunci proiectia ng (r) este indefinita, fiindca
schema unei relatii nu poate fi o multime vidd. Schema unei relatii, produsa de operatia
proiectia, are cel putin un atribut.

Pentru cazul cand RcX, operatia proiectia iarasi este indefinitd. Multimea asupra
careia se face proiectia nu poate fi mai larga decat schema relatiei initiale.

Fie relatia r(R) s1 Y < X < R. Atunci my (7.(r)) = my(r). Dacd X =Y, atunci m
(1ty(r)) = Tix(r) = 70y(1).

2.2.2. Selectia

Selectia este o operatie unard. Pentru selectarea unor tupluri dintr-o relatie e
necesara specificarea conditiilor de selectare. In rezultat se obtine o relatic ce e o
submultime de tupluri a relatiei initiale. Fie ca conditia de selectie se noteaza prin
formula calculului propozitional, F, definita recursiv:

(1) A6B si ABa sunt formule, unde A si B sunt atribute compatibile si

aedom(A), iar Oe{=, #, <, <, >, >}. Aceste formule sunt atomice.
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(2) Daca G st H sunt formule, atunci conjunctia G&H, disjunctia GvH,
negatiile—~ G si —H sunt formule.
(3) Nimic altceva nu e formula.

Definitia 2.10. Vom spune ca formula F e aplicabila relatiei r(R), dacd orice
constanta c din F este Tn dom(R), si orice atribut A din F este in R. O relatie r satisface F
(sau F e valida in r), daca F e aplicabila relatiei r si orice tuplu ter satisface formula F in
sensul ca formula G obtinuta prin substituirea oricarui atribut A din F cu A-valoarea
tuplului t are valoarea adevar.

Definitia 2.11. Selectia relatiei r (R) conform formulei F, unde F e aplicabila
relatiei r(R), e o submultime a relatiei r(R), notata cu og(r), ce consta din toate tuplurile
ter ce satisfac F, adica

op(r)={t|t e r & F(t)}.

Exemplul 2.12. Fie r(A B C D) din fig.2.15. Atunci S=O(A=B)& (D>5))(I‘).

r B|C |D S B |C |D
A A
a |a a |a |1 |7
b b 5 b b 23 110
b |b |12]3
b |[b [23]10
Fig.2.15.

Exista douad cazuri speciale ale selectiei.

(1) DacaF e o formula ce nu e compusa nici dintr-o formula atomica, adica e o
formuld nuld, atunci or(r) = r. In acest caz asupra tuplurilor ter nu se
impune nici o constrangere pentru selectie.

(2) Dacar(R) =, atunci o(r) = & pentru orice formula F, fiindca F e valida in
orice relatie vida.

Este evident ci 66(0r(r)) = oaer(r). Intrucit conjunctia este comutativa, adicd o
r&c(r) = oG&r(r), atunci si compozitia a doud selectii este comutativa. Deci 6 (or(r)) =
or(oG(r)).

Operatia selectia este distributiva in raport cu operatiile binare traditionale pe
multimi. Fie r si s doud relatii compatibile si ye {{,N,\}, atunci ¢ (r y s) = G§(r) Y GF (S).
Sa aratam, de exemplu, ¢i of (r U s) = op(r) U og (s). Intr-adevar:
or(rus)=cp({t|tervtes})=
{t'[t'e{t|ter v tes} & F(t)} =
{titer& F(t)} U {tites & F(t)}=ck(r) U Gk(s).

Trebuie mentionat ci selectia nu comuteazi cu operatia complement. Insa selectia
comuteaza cu proiectia, dacad sunt respectate unele conditii. Fie r o relatie cu schema R,
XcR, si fie F o formula ce e satisfacutd de tuplurile t[X]. Atunci 1y (op(r)) = Gp(Tk(1)).
Intr-adevar:

Tx (Op(r)) = ny{tlter& F(t)}= {t' [X]|t'e{t|ter& E(t)}}=
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(t[X] | ter& E(t)}={t' |t'e {t [X] | ter}& F (t)}=
{t' | t'emy(r) & F (t")}=0r(n(1)).

2.2.3. B-jonctiunea
Definitia 2.12. Fie r(R) si s(S) doua relatii, RNS=C, AeR, BeS si fie 6 un

element din multimea {=, #, <, <, >, >}. Presupunem ca atributele A si B sunt
compatibile, adicd dom(A) = dom(B). 6-jonctiunea relatiilor r(R) si s(S), notatd cu

r|X|aeBS , este 0 multime de tupluri concatenate de forma t.t;, unde t.er, tses si t(A) 0
ts(B), adica:

r|X|a0s = { tits | tre T & ts € s & t,(A) O ty(B)}.

Conditia RNS=J 1in definitie este necesara. Dacd RNS#({J, atunci 0-jonctiunea nu

este o relatie. In cazul cand 0 este "=", O-jonctiunea se mai numeste echijonctiune.
| r |[A |B |C | s |[D |E
a b] 4 3 €1
a bz 2 4 €1
a | by |6 1 €2
Fig.2.16.
g |A |B |C |[D |E
a b] 4 1 (&)
ai b] 4 3 €1
ai b2 2 1 (S
a b1 6 3 €1
a b1 6 4 €1
a b1 6 1 (&)
Fig.2.17.

Exemplul 2.13. Fie relatiile r(A B C) si s(D E) din fig.2.16, unde dom(C) =
dom(D). in fig.2.17 relatia r| X |c>ps este prezenta.

Operatia 0-jonctiunea poate fi exprimatd prin operatiile produsul cartezian si
selectia. Rezultatul unei 0-jonctiuni este acelasi cu rezultatul unei selectii operate asupra

unui produs cartezian, adicd r|X|aeps = caep(r X S).

S& observam ca operatia selectia poate fi simulatd prin operatiile 6-jonctiunea si
proiectie. Fie relatia r(R). Pentru a calcula Gag.(r) se construieste o relatie s definitd pe
un singur atribut, A. Relatia s contine un singur tuplu componenta céruia are valoarea a

pentru atributul A. Atunci caga(r) = Tr(r | X|agaS).
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2.2.4. Jonctiunea (Jonctiunea naturala)
Definitia 2.13. Fie doua relatii r(R) si s(S). Jonctiunea relatiilor r si s (notatia

uzuala r|x|s) este o relatie cu schema RS. Tuplul t apartine relatiei rezultat, daca exista
tuplurile t; sity In r $i s, respectiv, si satisfac t{[R]=t; si t[S]=t;, adica

r|x|s={t|t{R]=t, & t[S]=ts & ;e r & ts € s}.
Deci, fiecare tuplu din relatia rezultat este o concatenare a unui tuplu din r cu un

tuplu din s ce au (RMS)-valori egale. Atributele cu acelasi nume In schema relatiei
rezultat se iau o singura data.

Exemplul 2.14. In fig.2.18 sunt afisate relatiile r(A B C), s(B C D) si q(A B C D),
unde q =r |X] s.

Dacd R si S sunt disjuncte, RNS=(J, atunci jonctiunea relatiilor r si s este identica
cu produsul cartezian al lor, adica r|X|s =1 x s.

Dacd RS # @ si |[R N S| = k, atunci jonctiunea poate fi redata prin operatiile
proiectia, selectia si produsul cartezian: r|X|s = mrs (oF (rxs)), unde F = (r.A; = s.A)) &
(r.A;=s.Ay) & ... & (r.Ax =s.Ag) pentru Aje RNS, 1 <i<k.

Daca R=S, atunci r|X|s = rns. Intr-adevar:

s (OF (rxs)) = mr (oF (rxs)) = mr ((rMs) x (rMs)) =rMs.

Operatia jonctiunea nu este comutativd. In schimb, ea se bucura de proprictatea
asociativa. Prin urmare, o cascada de jonctiuni (r; |X|(r2 [X|(...r¢)) poate fi prefixata,
adica |x|(ry,r2,...,Ix).

Din exemplul 2.14 se vede ca nu toate tuplurile relatiilor r si s participa la
jonctiune.

T B |C s |[ B |[C |D
A
ap b1 C1 b1 C1 d1
a | by c by | ¢ | d;
ar b1 Co b1 Co d3
bz C d4
q B |[C |D
A
ai b1 C1 d1
a b] C dz
a b1 Co d3

Fig.2.18.
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S1 S> C S3 C
A|B B A
a; | by b, | ¢ a | C
a | by b1 Cy Q| C
q B |C
A
al bl Cl
az b[ Cz
Fig.2.19

Definitia 2.14. Fie relatiile s;(S1),..., sk(Sx). Consideram o consecutivitate de
tupluri ty,..., tx , unde tie s; (S;), 1 <1 < k. Tuplurile ty,..., ty se numesc jonctionabile,
daca existd un tuplu t definit pe multimea de atribute S;U...USy si t[Si]=t;, 1 <i<k. In
caz contrar se numesc nonjonctionabile.

Exemplul 2.15. Fie relatiile s;(A B), sx(B C), s3(A C) si q(A B C) din fig.2.19,

unde g=s;|X|sy|X|s;. Tuplurile<a;, b;>, <by, ¢;>, si <a;, ¢;> sunt jonctionabile. De
asemenea <ap, b;>, <bj, ¢;>, si <ap, ¢;> sunt jonctionabile, dar tuplurile <a,, b;>, <b;,
c>, s <aj, ¢;> sunt nonjonctionabile.

Sa examinam acum legatura dintre jonctiune §i uniune.
Fie relatiile r(R), r'(R) si s(S). Atunci are loc urmitoarea egalitate:
U D|x|s=(r |x]|s) U @' |x]s).

Intr-adevir, notim partile stinga si dreapta cu q si q' respectiv. Fie teq. Atunci
existd in r'Ur §i s doud tupluri jonctionabile t; si t; pentru care t[R]=t; si t[S]=t;. Daca
t.er, atunci tser|X|s; dacd, insd t.er', atunci ter' |x|s. Deci teq' si prin urmare q=q'.

Acum presupunem ci teq'. Atunci ter|X|s sau ter'|x|s. In ambele cazuri rezulti
cite(r'ur)|x|s =q. Deci q'cq. Prin urmare q =q'.

Sa cercetam acum legatura dintre proiectie si jonctiune. Fie doua relatii r(R) si
s(S). Notam q =r|x|s (din definitia operatiei jonctiunea schema relatiei q este RS).
Proiectdm relatia q asupra multimii de atribute R: r'= nr(q). In ce corelatie se afla r'sir
? Raspuns: r'cr. Intr-adevir, fie t un tuplu arbitrar in q. Atunci conform definitiei
operatiei proiectia r' = {t[R]jteq}. Dar, pe de altd parte (in virtutea definitiei operatiei
jonctiunea ), t[R] trebuie sa fie si tuplu inr.

Exemplul 2.16. Fie relatiile r(A B) si s(B C). Notim q=r|x|s si r' = map(q). In
urma operatiilor, observam ca tuplurile relatiei r' constituie o submultime proprie a
relatiei r (vezi fig.2.20.).
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ai b1 b1 C1
a bz
lq|A[B]|C r' |[A]B
ar | by | ¢ a; | b;
Fig.2.20.

Exemplul 2.17. in acest exemplu r' = r. Sunt date relatiile r(R) si s(S) cu

extensiile ca in fig.2.21, q = r|X|s, si r' = ma(q). Este evident ci semnul dintre relatiile
r' sir este "=", daca pentru orice tuplu t, din r existd un tuplu t; in s ce satisfac egalitatea

t[RNS] = t,{[RNS]. Cu alte cuvinte, daci T s (r) = T gs (5).

r B S C
A B
8.1 bl b] C1
32 b2 b2 Cz
q B |C r B
A A
a; | b1 | ¢ a; | b
az b2 Cy 4 b2
Fig.2.21.

Sa consideram acum legdtura dintre proiectie si jonctiune, schimband ordinea de
aplicare a acestor operatii.

Fie relatia q e definitd pe multimea de atribute RS. Notdm r = mr(q) si s = ms(q).
Fie q' = r|x|s. Care e relatia dintre q' si q ? Raspuns: q=q'. Intr-adevir, fie t un tuplu
arbitrar al relatiei q. Atunci tuplurile t[R] si t[S] vor fi in relatiile r si s, corespunzator.
Tuplurile t[R] si t[S] sunt jonctionabile cu rezultatul t. Deci tuplul t este si in relatia ql.

in cazul cand q = q', se spune ci relatia q se descompune fird pierderi pe
multimile de atribute R si1 S.

Exemplul 2.18. Relatia q din fig.2.22 se descompune fara pierderi pe multimile
de atribute AB si BC, fiindcd q =q', unde r =1 g (q), s = 7w sc (q), q' =r|X]s.

q B |C r B
A A
a b[ Cy a1 bl
a b2 Cy a] b2
s C q B |C
B A
bl Ci a b] Cy
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Fig.2.22.

Sa continudm procesul de descompunere a relatiei q' de acum. Fie r' = g (q'), si
1 1 . : . 11 1 1
s =75 (q ). Construim jonctiunea q =1 |X|s".

Care este corelatia dintre q' si q''? Raspuns: q' = q''. Intr-adevir, proiectand r =
nr (q), $1 s = 7s (q) asupra multimii de atribute RNS obtinem egalitatile: mr~s (1) = Tr~s
(1R (@) $1 TR (8) = Tres (70 s (@) Dar 7 rs (7R (q)) = Trns () $1 TRAs(Ts () = Tres
(@).

. s - . . o 1.
Din aceste egalitati rezultd ca ©t r~s (1) = T r~s (S). Ceea ce Inseamnd ca r =r §is =
| < = 1 _ 11
s, de unde urmeaza caq =q .

Corelatia dintre jonctiune si alte operatii se propun in calitate de exercitii la
sfarsitul acestui capitol.

2.2.5. Diviziunea

Definitia 2.15. Fie r(R) si s(S) doua relatii si SCR. Notam Q = R\ S. Diviziunea
relatiei r la relatia s, notata cu r+s, este o relatie definitd pe multimea de atribute Q:
r+s = {t| pentru Vt;e s(S) 3t.e r(R) ce satisface t,[Q]=t si t,[S]=ts}.

Remarca. Operatia diviziunea poate fi conceputd drept operatie inversa
produsului cartezian. Fie g=r=+s. Atunci qxs produce o relatie cu schema R si relatia q va
contine numarul maximal de tupluri ce ar satisface expresia qxscr.

Teorema 2.1. Fie doua relatii q(Q) si s(S). Daca r=qxs, atunci q= r-+s.

Demonstratie. Relatia r este definitd pe schema QS. E suficient sa demonstrdm ca
qc 1S §1 r+SC q.

Sa ardtdm ca qc r+s. Fie w: = r+s si t e un tuplu in q. Fiindca pentru orice tuplu t;
din s concatenarea tuplurilor t si t; este in r = gxs, urmeaza (din definitia operatiei
diviziunea) ca tuplul t este in relatia w. Deci qc w.

Sa ardtdm acum ca r+sc q. Fie w:= r+s si t, e un tuplu arbitrar din w. Atunci,
pentru orice tuplu ts din s (din definitia operatiei diviziunea), concatenarea tuplurilor t,,
ts este un tuplu din r. Orice tuplu in gxs consta din concatenarea unui tuplu din q cu un
tuplu din s. Prin urmare, exista in q un tuplu t, incat t=t,,. Deci t, €q si atunci wcq.

Exemplul 2.19. Fie relatia r(A B C) din fig.2.23. In fig.2.24(a)-2.24(e) sunt
prezentate relatiile s si q, unde q= r+s. Sa se observe ca qxscr si ca q contine un numar
maximal de tupluri ce poseda aceasta proprietate.

[ r[A][B]C
a b] C1
a | b ¢
a | by | ¢
a by | o
ar b1 Co
a bz C3
ap b2 C4
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Fig.2.23.
[s| C lq | A|B
C1 al b1
ar b1
a| bz
Fig.2.24(a).
ls| C lq|A|B
C1 ap b2
Cy a | b
Fig.2.24(b).
ls| C lq|A|B
C1 ap b2
C2
C3
Cyq
Fig.2.24(c).
ls|B ]| C lq | A
b1 Ci ap
a
Fig.2.24(d).
ls|B ] C lq | A
b1 Ci ap
bz Ci1
Fig.2.24(e).

Teorema 2.2. Operatia diviziunea poate fi exprimatd in termenii produsului
cartezian, diferentei si proiectiei: r+s=mq(r)\ mo((mo(r)xs)\r).

Demonstratie. Fie tuplul temng(r)\ mo((no(r)xs)\r). Atunci temg(r) si
tgmo((mo(r)xs)\r). Presupunem ca existd In s un tuplu t; incat tuplul format prin
concatenarea tuplurilor t si t;, adica tt;, nu este in relatia r. Atunci tuplul t trebuie sa
apartind relatiei mo((ng(r)xs)\r) ce e contrazicere. Prin urmare, tuplul tts este in r, adica
terss.
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Invers, daca t este un tuplu in r+s, atunci t este in mo(r). Tuplul t nu poate apartine
relatiei mo((mg(r)xs)\r), fiindca atunci ar trebui sd existe in s un tuplu t,, incat
concatenatia tt, sa fie in mq(r)xs si sd nu fie relatia r.

Deci temg(r) \ mo((mo(r)xs)\r).

Sa subliniem ca operatia diviziunea nu este nici comutativa, nici asociativa.

Din definitia diviziunii §i remarca urmeaza ca, daca relatia r[R] este o submultime
proprie de tupluri a relatiei s(S), atunci r+s este o relatie vida.

Daca S= atunci r+s este indefinita, fiindca indefinita este s(J).

2.2.6. Semijonctiunea

Semijonctiunea e o operatie binard. Ea constd n construirea unei relatii din cele
doua si e formata numai din tuplurile unei singure relatii ce participa la jonctiune.

Definitia 2.16. Fie doua relatii r(R) si s(S). Semijonctiunea relatiei r §i s, notata cu
r|X s, este 0 multime de tupluri determinata de expresia r|X s = nr(r|X|s).
Exemplul 2.20. Fie relatiile r(A B), s(B C) si q(A B) din fig.2.25. Relatia q =

r|Xs.
|r A | B ‘s B | C |q A | B
a; | by b | ¢ ar | by
a | by a | by
as b1
Fig.2.25.

2.3. Expresii algebrice

Uniunea, diferenta, produsul cartezian, proiectia, selectia si atribuirea sunt
operatiile de baza ale algebrei relationale. Celelalte operatii, precum s-a vazut, se
exprimad prin aceste sase. Dar un limbaj algebric de interpeldri ce ar folosi numai
operatiile de baza e destul de neeficient. Prin urmare, sunt utile si operatiile aditionale:
intersectia, 0-jonctiunea, jonctiunea, semijonctiunea si diviziunea.

Definitia 2.17. Fie U=A,...A, multimea universala de atribute, dom(U) =
{dom(Aj)| AieU & 1<i<n} si, fgom:U—>dom(U), o functie ce pune in corespondenta
fiecarui atribut din U un singur domeniu (unele atribute pot avea aceleasi domenii de
valori). Fie Db = {R,,...,R;,} schema bazei de date asupra U, unde U = R;...R;,, si db =
{r1,...,trm} 0 baza de date cu schema Db. Fie O={=, #, <, <, >, >} multimea de operatii
aritmetice de comparare asupra domeniilor din dom(U) si fie O multimea de operatii ce
include cel putin cele sase operatii relationale de baza. Algebra relationala asupra U,
dom(U), fgom, Db, db, ® si O este tuplul A = (U, dom(U), fgom, Db, db, ®, O). Expresie
algebrica asupra A este orice expresie bine formatd (in corespundere cu restrictiile
impuse operatiilor relationale) de relatii din db si relatii constante cu scheme din Db
legate cu operatii din O.

In expresiile algebrice, se admit parantezele si se presupune ci operatiile binare nu
au prioritate una fatd de alta, cu exceptia prioritatii operatiei N fatd de . Intr-o
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consecutivitate de relatii legate cu aceeasi operatie parantezele pot fi omise, daca,
bineinteles, operatia este asociativa. Numele de relatii ry,...,r, servesc drept variabile,
unde 1; parcurge multimea de relatii cu schema R;, 1<i<m. Sa nu ludm in seama
ambiguitatea ca r; denota atat numele unei relatii, cat si o instantd curentd a unei relatii
cu schema R;.

Exemplul 2.21. Fie relatiile articole(ART ID ART NUME ORAS BUCATI
PRET), clienti(CL ID, CL NUME, CL ORAS, REDUCERE), agenti(AG ID,
AG NUME, AG_ORAS, COMISION), comenzi(LUNA, CL _ID, AG ID, ART ID,
BUCATI, SUMA). Expresiile algebrei relationale ce corespund unor interpeliri puse la
baza de date db = (articole, clienti, agenti, comenzi) sunt redate mai jos.

(a) Sa se gaseasca numele clientilor ce au comandat cel putin un articol la pretul
0.50 lei.

Tter, NuME ((TarT 1D (OpRET=0.50 (articole)) |X| comenzi)|X| clienti)

(b) Sa se gaseasca numele clientilor ce n-au dat nici o comanda prin agentul a03.
ter, nume (clienti | X| (e 1p (clienti)\ ier 1o (OaG 1p="a03" (comenzi))))

(c) Sa se gaseasca clientii ce-si plaseaza comenzile numai prin agentul a03.
ne 1o (clienti) \ eL 1 (CaG 1D+"a03" (comenzi))

(d) Sa se gaseasca articolele ce nu au fost comandate de vreun client din Chisinau
printr-un agent cu sediul la Balti.

Tart o (articole) \ Tart b ((Tcr 0 (OcL oras="Chisindur (clienti)) |X| comenzi)
IX| oAG orAS ="Balti" (agenti))

(e) Sa se gaseasca numele clientilor ce au comandat toate tipurile de articole la
pretul 0.50 lei.

TCL_NUME (clien,ti |X| (TECLJD ARTJD(comenzi) + TUART ID (GPRET:()jo (Cll”l‘iCOl@))))

(f) Sa se gaseasca clientii ce au comandat toate tipurile de articole comandate de
oricine.

TicL D ART 1D (comenzi) + TarT 1D (Comenzi)

(g) Sa se gaseasca agentii ce au primit comenzi de livrare ale articolelor comandate
si de clientul c004.

TAG ID ART ID (comenzi) + TART ID (GCLJD:"COO4” (comenzi))
(h) Sa se gaseasca clientii ce au comandat articolele art01 si art07.
Ter o (OART 1D ="art01+ (comenzi)) N Ticr o (CART d ="arto7" (comenzi))

(1) Sa se gaseasca clientii ce au plasat comenzi prin agentii care au livrat articolul
art03.

Lo (comenzi |X| Tag 1 (GART 1D ="art03 (comenzi)))

(j) Sa se gaseasca clientii ce au comandat articole cu o reducere la pret ca a
clientilor din Chiginau sau Iasi.

ieL o (clienti |X| mrepUCERE (OcL ORAS="Chisiniu" v CL_ORAS="Tasi" (Clien{i)))
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(k) Sa se gaseasca articolele, ce au fost comandate prin agentii, ce au primit comenzi
de la clientii, ce au comandat cel putin un articol printr-un agent, ce a servit
clientul c001.

TLART_ID (comenzi |X| (ﬂAG_ID (comenzi |X| (TECL_ID (comenzi |X| (TCA(}_ID (GCL_ID

="c001" (comenzi))))))))

Evaluarea unei expresii algebrice presupune efectuarea operatiilor asupra relatiilor
din expresie in ordinea indicatd de operatorii din expresie sau de paranteze. Rezultatul
evaludrii unei expresii este o relatie. Deci orice expresie algebrica defineste o functie, ce
aplicd multimea de relatii din expresie intr-o singurd relatie. Schema acestei relatii
depinde de schemele relatiilor ce compun expresia algebricd. Notdm cu sch(E) schema
expresiei algebrice E.

Definitia 2.18. Schema expresiei algebrice sch(E) se defineste recursiv:

(1) daca E este o relatie constantd, atunci sch(E) este schema relatiei;

(2) daca E este relatia r; cu schema R;, atunci sch(E) = R;;

(3) daca E este una din expresiile E; U E,, E; N Ey, E|\Es, "E; si 6r(E;), unde F
este o formula aplicabild lui E;, atunci sch(E) = sch(E);

(4) dacd E este nx(E), atunci sch(E) = X

(5) daca E este E; + E,, atunci sch(E) = sch(E;)\sch(E,);

(6) dacd E este una din expresiile E;xE,, E{|X|rE, si E;|X|E,, atunci sch(E) =
sch(E;) U sch(E,);

(7) daca E este ri:=rtj, unde relatiile r; si r; au schemele R; si R;, respectiv, atunci
sch(E)=R;.

2.4. Exercitii

2.1. Fie relatiile r(A B C) si s(B C D), acdom(A) si bedom(B). Care din
expresiile algebrei relationale de mai jos sunt corecte?

(a) ruUs;

(b)  we(r) \ ma(s);
(¢) oB= (1);

(d)  oca-ap-b(s);
(e) rlxls;

(H)  ma(r)|x][mp(s).

r B | C S C|D
A B
a |b |c by |lc | d
a |[b|¢ by | ¢ | di
a b2 Cy b2 C d
a b[ C
Fig.2.26.

2.2. Fier sis sunt relatiile din fig.2.26. Sa se calculeze expresiile:

(@ T
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2.3.

2.4.

2.5.

2.6.

2.7.

2.8.

2.9.

2.10.

2.11.
2.12.

2.13.

(b) s
(¢)  oa(r);

(d) toate expresiile formulate corect din exercitiul 2.1.

Fie relatiile r(R) si s(S), si fie KcR este cheia relatiilor r i s. Care din
relatiile de mai jos au n calitate de cheie multimea K?

(a) rUs;
(b) rs;
(c) r\s;
(d

(e) mk(r);
(H) r|x]s.

Fie relatia r(R), A€R, a, bedom(A). Care din expresiile de mai jos sunt
corecte?

() OCa=a A-b(1) =

(b)  Oa=as A=b(r) = Oa=a(1).

Fie relatiile r(R) si s(S), AeR si aecdom (A). Confirmati sau infirmati
urmatoarele egalitati:

(@)  ©oa=a(1) = oa=a(r);

(b) oa=a(rMSs) = Ga=(r)Ms.

Fie relatia r(A B C). Ce se poate de spus despre numarul de tupluri ale
relatiei Ga—(1) ?

Fie relatia r(R), XcR, AeR si A¢X. Sa se gaseascd un exemplu ce ar
infirma egalitatea mx (Ga=a(T)) = Ga=a (7Tx(T)).

Fie relatiile r(R), s(R) si XcR . Confirmati sau infirmati egalitatile:

(a) mx(rMs) = nx(r)Nmx(s);

(b) mx(rus) = nx(r) Unx(s);

() mx(r\s) = mx(r) \mx(s);

(d)  7x(1) = "mx().

Fie relatia r(R), AeR. Notam S=R\A. Care sunt corelatiile dintre
dimensiunile relatiilor r, ca=a(r), Ta(T), Ts(r), Ga=a(TA(T))?

Fie relatiile r i s. S& se arate ca:

(@) s|x|s=s;

(b) r|x|s=r|Xx|(r|x]s).

Fie relatiile r(R), s(S) si A€R. Sa se arate cd ca—(r|X|s) = ca=a(r)|X]s.
Fie relatiile r(R), r'(R) si s(S). Confirmati sau infirmati egalitétile:

@  (@e)ix]s = (lx]s)n(]x]s);

() (r\r)Ix[s=(r[x|s)\ (' Ix]s);

(¢) rIx|*s=r|x]s.

Fie relatiile r(R), s(S) si RNS = . Sa se arate ca (r|X|s)+s =r.
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2.14. Fie relatiile r(R), s(S), s'(S) si SCR. Si se arate ci scs' implicd r+s'c r+s.
Sa se arate ca afirmatia inversa nu e corecta.

2.15. Fie relatiile r(ABC) si s(BCD). Care este schema expresiei algebrice

E = na(op=(1)) [X| a(mec(r) \ TB(S)).
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3

Capitolul
DEPENDENTE FUNCTIONALE

Proiectarea logica a bazei de date urmareste printre altele diminuarea redundantei
si asigurarea securitdtii datelor. Acest scop se poate atinge, daca se cunosc a priori
constrangerile ce pot fi aplicate asupra datelor. Dependentele sunt constrangeri impuse
datelor in baza de date. Ba mai mult, multimea de dependente este partea esentiald a
schemei unei relatii, deci si a schemei bazei de date. Dependentele functionale au fost
primele constrangeri logice considerate in modelul relational. Ele formeaza cel mai
simplu si cel mai larg raspandit tip de dependente.

Prezentul capitol e consacrat regulilor de inferentd, inchiderilor si diverselor
forme de acoperiri ale dependentelor functionale.

3.1. Notiuni generale

Sa consideram relatia orar din fig. 3.1.

| orar | PROFESOR | DISCIPLINA Z1 | ORA | GRUPA | SALA
Petrescu Baze de date Luni 8:00 C941 402
Petrescu Baze de date Mierc. | 14:30 C941 216
Petrescu Baze de date Mierc. | 16:00 C941 216
Vasilache Progr.logica Luni 9:30 C941 404

Fig.3.1. Relatia orar

Aceasta relatie aratd care profesor preda disciplina datd, cérei grupe, in ce zi a
sdptamanii, la ce ord si in ce sald. Atributele ce formeaza schema acestei relatii nu pot
primi orice valori. Atributele se afld intr-o interdependenta. Aici, in particular, se
suprapun asupra atributelor urmatoarele constrangeri:

(1) o disciplind este predata unei grupe de studiu de un singur profesor;

(2) profesorul, in ziua data, la ora data se gaseste intr-o singura sala;

(3) 1n ziua data, la ora data, in sala data se preda o singura disciplina.

Aceste constrangeri ce reflectd o interdependentd intre atribute sunt exemple de
dependente functionale. Dependenta functionala este o generalizare a notiunii de cheie.

Constrangerile de mai sus pot fi formulate:
(1) DISCIPLINA GRUPA determini functional PROFESOR sau, ce e
echivalent PROFESOR e determinat functional de DISCIPLINA GRUPA;
(2) PROFESOR ZI ORA determini functional SALA;
(3) ZI ORA SALA determini functional DISCIPLINA;
si notate respectiv:
(1) DISCIPLINA GRUPA — PROFESOR;
(2) PROFESOR ZI ORA — SALA;
(3) ZIORA SALA — DISCIPLINA.
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Unica posibilitate de a determina dependentele functionale consta intr-o analiza cu
luare-aminte a semanticii atributelor. In acest sens dependentele sunt de fapt asertiuni
despre lumea reald. Ele nu pot fi demonstrate. Dar ele pot si trebuie sa fie sustinute de
SGBD-uri. Majoritatea sistemelor sustin numai dependentele functionale determinate de
cheile relatiei. Dar sunt si sisteme ce sustin dependente functionale arbitrare.

Trebuie mentionat ca declararea dependentelor functionale Intr-o baza de date este
o decizie pe care o ia numai proiectantul bazei de date. Odatd declarate SGBD-ul va
sustine aceste constrangeri. In afard de aceasta, dupd cum se va vedea in celelalte
sectiuni, gratie dependentelor, existd o structura mai eficientd de pastrare a datelor.
Dependentele functionale vor servi la proiectarea schemelor bazelor de date cu anumite
proprietati dezirabile.

Definitia 3.1. Fie relatia r cu schema R si X,YcR. Vom spune ca dependenta
functionald X—Y este valida in relatia r (sau relatia r satisface dependenta functionala
X—Y), daca, pentru orice doud tupluri din r, fie t; si tp, din conditia ca tuplurile au X-
valori identice, urmeaza ca au si Y-valori identice, adica t;[ X]=t,[ X]=t;[Y]=t[ Y].

Daca X—Y e valida in r(R), vom spune cd X determind functional Y sau, ca Y e
determinat functional de X. In aceasta definitie (si mai departe) simbolul "=" noteazi
"implica".

Deci dependenta functionald X—Y reprezintd o restrictie de integritate aplicatd
tuplurilor relatiei r(R), in sensul ca oricare doud tupluri din r care prezintd o aceeasi
valoare pentru X trebuie sa prezinte o aceeasi valoare pentru Y.

Definitia 3.1 poate fi interpretatd si in felul urmator: relatia r(R) satisface
dependenta functionala X—Y, daca relatia my(ox=(r)) contine nu mai mult de un tuplu
pentru orice valoare x a atributului X.

Partea stanga a dependentei poartd numele de determinant, iar partea dreapta a
dependentei poartd numele de deferminat. Astfel in cadrul dependentei X—Y, X este
determinantul, iar Y determinatul.

Exemplul 3.1. Considerim relatiile din fig.3.2. In ele sunt valide urmatoarele
dependente functionale. In relatia r;: A—B; in relatia r;: A—B, B—>A; in relatia r3:
A—B.

'n|A|B|] | n|A|B||[|A]|B
ai b1 ai b1 ai b1
a bz a b4 as b4
a3 by a; b, a4 b,
as | by as | by az | by
as b, ap by A ba
as | by ay | b3 ag | by

Fig.3.2. Relatiile ry, 1 i 13.

Pentru a verifica dacd o dependentd e valida intr-o relatie data, se utilizeaza
urmatorul algoritm.

Algoritmul SATISF (r, X—Y)
Intrare: Relatia r(R), dependenta functionala X—Y, unde X,YcR.
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lesire: Adevar, daca relatia r satisface dependenta functionald X—Y; fals — in caz
contrar.
(1) Se sorteaza tuplurile relatiei r in asa fel, ca tuplurile cu X-valori egale sa fie
grupate Tmpreuna.
(2) Se verifica daca multimea de tupluri cu X-valori egale are si Y-valori egale,
atunci la iesire obtinem adevar; in caz contrar - fals.

Mentiondm cd nu ne intereseazd dependentele functionale intampldtoare, dar
numai acele ce decurg din semantica atributelor. De exemplu, in relatia orar e valida si
dependenta functionali PROFESOR—DISCIPLINA. Dar ea nu reprezinti o
constrangere ce reflectd lumea reald, fiindca in realitate un profesor poate si, de regula,
preda mai multe discipline.

Numai dependentele neintdmplatoare, asigurd integritatea semantica a bazei de
date. De exemplu, daca un utilizator doreste sa insereze in relatia orar un tuplu:

Add(orar; <Vasilache "Structuri de date" luni 8:00 c942 402>),
sistemul de gestiune va stopa efectuarea acestei operatii, fiindca va fi violatad dependenta
functionald ZI ORA SALA — DISCIPLINA. Daci SGBD-ul nu sustine dependentele
functionale, atunci se poate intdmpla cd intr-o sald in acelasi timp se vor preda doua
discipline diferite.

3.2. Reguli de inferenta

Intr-o relatie r(R) in orice moment sunt valide o multime de dependente
functionale, sd zicem F. Adica F este o multime de dependente satisfacutd de relatia
r(R). Aici apare aceeasi problema ca si in cazul cheilor. O extensie a relatiei satisface
multimea F de dependente functionale, in timp ce altd extensie nu satisface. Pe noi ne
intereseazd numai dependentele ce sunt satisfacute de orice extensie a relatiei r(R). Dar
pentru aceasta sunt necesare cunostinte asupra semanticii relatiei r(R). Vom considera
ca multimea F de dependente functionale este definitd pe multimea R de atribute ce
formeaza schema relatiei r i orice extensie a relatiei r satisface multimea F.

Evident ca multimea de dependente valide in r(R) este finita, fiindca finita este
schema R. Prin urmare, s-ar putea verifica daca r satisface dependentele din F, aplicand
algoritmul SATISF. Insi astfel de solutie este foarte laborioasd. Existi o altd cale. Daca
sunt cunoscute niste dependente, din ele pot fi deduse altele.

Definitia 3.2. Fie relatia r cu schema R, F o multime de dependente functionale si
f o dependentd asupra R. Notdm cu SAT(F) multimea tuturor relatiilor asupra R ce
satisface orice dependentd din F. Vom spune ca F logic implica f, sau f este consecinta

logica a F, scriem F|=f, daca orice relatie r(R) ce satisface dependentele din F satisface
si f, adica
r(R) € SAT(F) = r(R) € SAT(FU{f}).

O regula de inferentd stabileste ca, dacd o relatie satisface anumite dependente, ea
trebuie sa satisfacd si alte dependente. Vom considera sase reguli de inferentd a
dependentelor functionale.

Fie relatia r definita pe multimea de atribute R si fie W,X,Y,ZcR.

DF1. Regula reflexivitatii. Dacd YcX, atunci X—Y.
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Demonstrarea acestei afirmatii este evidentd. Nu putem avea intr-o relatie doud
tupluri cu X-valori egale si sd nu fie egale componentele lor pentru o submultime a lui
X.

Definitia 3.3. O dependenta X—Y este triviala daca YcX.

Regula DF1 genereazi numai dependente triviale si ea nu depinde de F. Intrucat
@DcXcR, atunci X—>© si R—>X sunt dependente triviale. Deoarece XX, X—X e
dependenta triviala. Dintre aceste dependente prima, X—J, nu are nici o aplicare
practica.

DF2. Regula incrementarii. Daca X—Y si ZcW, atunci XW—>YZ.

Demonstratie. Fie r satisface dependenta functionald X—Y, insa in ea exista doud
tupluri t; si t, cu XW-valori egale, dar componentele YZ nu coincid. Conform regulii
DF1 tuplurile t; si t; au Z-valori egale (fiindca ZcW). Atunci tuplurile trebuie sa nu
coincidad méacar pe un atribut din Y. Dar aceasta inseamna ca tuplurile t; si t; au X-valori
egale si nu au Y-valori egale, ce contrazice ipoteza ca relatia r satisface dependenta
functionala X—Y.

Sa observam ca regula DF2 are mai multe cazuri speciale. Daca Z= si X—>Y,
atunci XW—-Y pentru orice submultime W din R. Daca W=Z si X—Y, atunci
XW—->YW. Daca X=W, Z=X si X—Y, atunci XX—>XY, adica X—>XY.

r|A[B]|C]|D
al b1 C1 d1
ap | by |ci | dg
a |bi|c|d
az | b3 | c | ds
Fig.3.3.

Exemplul 3.2. Consideram relatia din figura 3.3. Relatia r(ABCD) satisface
dependenta functionald A—B. Conform regulii DF2 in aceastd relatie sunt valide si
dependentele AB—»B, AC—B, AD—B, ABC—»B, ABD—B, ACD—B, ABCD—B,
AC—»BC, AD—»BD, ABC—»BC, ABD—BD, ACD—»BC, ACD—»BD, ACD—BCD,
ABCD—BC, ABCD—BD, ABCD—BCD.

Demonstratie. Presupunem contrariul: in relatia r(R) exista doud tupluri t; si to,
pentru care t;[X]=t;[X], dar t;[YZ]#t,[YZ]. Atunci, sau t;[Y]#t2[ Y], sau t1[Z]#t12[Z], sau
ambele concomitent. Dar aceasta contrazice presupunerea, ca relatia r satisface
dependentele X—Y 51 X—>Z.

Exemplul 3.3. Relatia r(ABCD) reprezentata in fig.3.3 satisface dependentele
functionale A—>B si A—C. Conform regulii DF3, relatia r trebuie sa satisfacd si
dependenta A—BC.

DF4. Regula proiectivitatii. Daca X—>YZ, atunci X—>Y.
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Demonstratie. Afirmatia este adevarata, fiindca, dacd r satisface X—YZ, atunci
pentru orice doud tupluri t; si t; din t;[X]=t;[X] urmeaza t,[YZ]=t,[YZ] si tuplurile vor
coincide si pe orice submultime ale multimii YZ. Deci t;[Y]=t;[ Y].

Exemplul 3.4. Relatia din fig.3.3 satisface dependenta functionalda A—BC.
Conform regulii DF4, ea satisface si dependentele A—>B si A—>C.

......

Demonstratie. Pentru a demonstra regula DF5, vom presupune contrariul. Fie
relatia r satisface dependentele X—Y si Y—Z, dar nu satisface dependenta X—Z.
Atunci relatia r are cel putin doud tupluri t; si to, pentru care t;[X]=t,[X], iar t;[Z]#t:[Z].
Daca t[Y]=t;[ Y], atunci inegalitatea t;[Z]#t,[Z] contrazice presupunerea ca in r e valida
dependenta functionald Y—Z. Daca t,[Y]#t;[ Y], atunci egalitatea t;[ X]=t,[X] contrazice
presupunerea cd X—Y e validainr.

'r|A|B|[C|D
ai b Cy d
1 1
dy b Cq d
2 2
as b Cy d
1 1
a4 b Cy d
1 3
Fig.3.4.

Exemplul 3.5. Relatia r(ABCD), reprezentatd in fig.3.4, satisface dependentele

......

oooooo

Demonstratie. Presupunem contrariul: relatia r(R) satisface dependentele
functionale X—Y si YW—Z, dar nu satisface dependenta functionala XW—Z. Adica
existd doud tupluri t;, t; er pentru care t;[XW]=t,[XW] si t;[Z]#t,[Z]. Din egalitatea
t[XW]=t,[XW] urmeaza t;[X]=t;[X] si ti][W]=t,[W]. Pot avea loc doua cazuri: sau
t[YW]=t[YW], sau t;[YW]#t:[ YW].

(1) Fie [ YW]=t,[ YW]. Atunci din conditia ca t;[Z]#t;[Z] reiese ca dependenta

functionalda YW—Z nu e valida in r.

(2) Fie t;,[YW]#t:,[YW]. Intrucat t;[W]=t,[W] rezulti ci t,[Y]#t,[Y]. Din ultima
inegalitate si din conditia t;[X]=t;[X] urmeazd ca relatia r nu satisface
dependenta functionala X—Y.

Si Intr-un caz si in altul am ajuns la contradictie. Deci din X—Y si YW—Z urmeaza
XW—Z.

Asadar, dacd W, X,Y,ZcR, atunci in orice relatie r cu schema R sunt valide
regulile de inferenta din fig.3.5.
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Simbol Denumire Regula
DF1 Reflexivitatea YcX=XoY
DF2 Incrementarea XY, ZCW=XWHYZ
DF3 Aditivitatea XoY, X>Z=>X->YZ
DF4 | Proiectivitatea Xo>YZ=>X->Y
DF5 | Tranzitivitatea X-oY, YoZ=>X>7
DF6 | Pseudotranzitivitatea | X—Y, YW—Z=>XW—>Z

Fig.3.5. Reguli de inferentd a dependentelor functionale

S& observam ca proiectivitatea (DF4) este, Intr-un sens, regula inversa regulii

determinante egale In una, in timp ce regula DF4 - pentru descompunerea unei
dependente.

3.3. Axiomele Armstrong

Definitia 3.4. Fie F o multime de dependente asupra R si fie f o dependenta

functionala asupra R. Derivatie a dependentei f din F, notatd cu F|-f, este o
consecutivitate finitd de dependente functionale f},f,,...,f; unde:
(1) orice dependenta f; poate fi dedusd din (o submultime a multimii)
FuU{f),f,....fi.1}, aplicand regulile de inferenta DF1-DF6;
(2) feste ultimul element, fi, In consecutivitate.

Remareca. Conditia (1) mai poate fi formulata in felul urmator. Orice dependenta f
este element al multimii F sau se deduce din consecutivitatea {fi, f>,..., fi.;}, aplicand
regulile de inferentd DF1-DF6.

Daca F|-f, vom spune ca F deriva f sau ca f e derivabila din F. Daca G este

multime de dependente functionale, atunci prin F|-G se subintelege ca orice
dependenta functionald din G e derivabila din F.
E clar ca, daca in conditia (1) a definitiei 3.4 multimea de dependente functionale

F e vida, adica &|-f, atunci f e dependenta triviald, fiindca singura regula de inferenta
corespunzatoare poate fi doar DF1.

Cu ajutorul regulilor de inferentd putem deduce noi dependente functionale din
cele date.

Exemplul 3.4. Fie r o relatie cu schema R si X,Y,ZcR. Presupunem ca in r(R)
sunt valide dependentele XY—Z si X—Y. Atunci, conform regulii DF6, relatia r
satisface si dependenta XX—Z care se reduce la X—Z.

Pentru a combate o afirmatie despre validitatea unei dependente functionale, e
suficient de a aduce un exemplu de relatie ce nu satisface afirmatia data.

r|A[B|C]|D
a b1 C1 d1
ai bz Co d1
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Fig.3.6.

Exemplul 3.5. S& combatem afirmatia cd dependenta XY—>ZW implica
dependenta X—Z. Relatia r(ABCD) din fig.3.6 satisface dependenta functionald
AB—CD, dar nu satisface dependenta A—C.

Unele reguli de inferentd pot fi deduse din altele. Armstrong a aratat ca regulile
DF1, DF2 si DF5 formeaza o multime de reguli independente, iar regulile DF3, DF4 si
DF6 pot fi deduse din DF1, DF2 si DF5. Multimea {DF1, DF2, DF5} de reguli de
inferenta este cunoscuta sub denumirea de axiome Armstrong.

Teorema 3.1. Regulile DF3, DF4 si DF6 se deduc din regulile DF1, DF2, DFS5.
Demonstratie. Sa aratam ca regula DF3 se deduce din regulile DF1, DF2, DFS5,

adica {X—Y, X—>Z}|-X—>YZ, aplicind doar DF1, DF2, DF5. Intr-adevar, aceasti
asertiune are loc, fiindcd putem construi urmatoarea consecutivitate de derivare.
fi:=X—Y (dependenta data),
£:=X—>XY (f,|-f; aplicaind DF2),
f3:=X—Z (dependenta data),
f3:=XY—>YZ (3| -f4, aplicaind DF2),
fs:=X—>YZ ({f;, f4} | -fs, aplicAnd DF5).

Fiindca X—>YZ este ultimul, f5, element in consecutivitate, DF3 se deduce din
DF2 si DF5.

Sa ne convingem ca regula DF4 se deduce din DF1, DF2, DF5, adicd X—>YZ|-
X—Y, aplicand regulile DF1, DF2, DF5. Aceasta se confirmd de urmatoarea
consecutivitate de derivare.

fi1:=X—>YZ (dependenta datd),

£,:=YZ—Y (dependenta triviala, aplicand DF1),

f5:=X—>Y ({fi, f} | -f3, aplicand DF5).

Deci, regula DF4 se deduce din DF1 si DFS5.

In sfarsit, sa aratim ca {X—Y, YW—Z}|-XW—Z, aplicand regulile DF1, DF2 si
DFS5. Putem construi urmatoarea consecutivitate de dependente functionale.

f1:=X—>Y (dependenta data),

£:=XW—->YW (fi|-f; aplicaind DF2),

f3:=YW—Z (dependenta data),

f3:=XW—Z ({f;, f3} | -f4, aplicand DF5).

Deci, regula DF6 se deduce din regulile DF1, DF2, DF5.

Definitia 3.5. Fie F o multime de dependente functionale asupra schemei R si
X,YcR. Inchiderea multimii F, notata cu F", se defineste recursiv:

(1) FcF™,
) Daci F'cF si F'|-X—>Y, atunci X—>Ye F;
3) Nimic altcevanu e in F'.

Deci, F* =FU{X—>Y| F'|-X—>Y pentru F'cF si X, YcR}. Cu alte cuvinte,
inchiderea unei multimi de dependente functionale, F', reprezintdi multimea tuturor
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dependentelor functionale care se pot deriva din multimea F, aplicand axiomele
Armstrong. Este clar ci F'=(F")".

Exemplul 3.6. Fie relatia r(ABC) si F={AB—C, C—B}. Atunci F'= {A>A,
AB—A, AC—A, ABC—A, B—»B, AB-»B, BC—»B, ABC—B, C—»C, AC—»C, BC—C,
ABC—C, AB—AB, ABC—AB, AC—AC, ABC—AC, BC—BC, ABC—BC,
ABC—ABC, AB—C, AB—»AC, AB—»BC, AB—>ABC, C—»B, C->BC, AC-B,
AC—AB}.

In F' primele noudsprezece dependente sunt triviale si se deriva din multimea &

de dependente, aplicand DF1, adicd &|-{X—Y|YcXcABC}. Alte dependente X—Y

se deriva din Z—Y, unde ZcX, aplicand regula incrementarii (DF2), adica {Z—Y}|-
{X—>Y|ZcXcR si X si YCR}. In F™ avem sase dependente deduse, aplicand regula

DF?2 asupra F. Deci AB—C|-{AB—AC, AB—>BC, AB—>ABC} si {C—>B}|-{C—>BC,
de aceasta, F* contine cele doua dependente din F. In total F* constd din doudzeci si
sapte dependente.

. . - ) ) - . —+
Din exemplul de mai sus, se observa cd numarul de dependente ce alcatuiesc F
este destul de mare in raport cu F.

Daci F=0, atunci F consti numai din dependente triviale. Fiindcd orice relatie
r(R) satisface orice dependenta triviald asupra R, dependentele triviale, bineinteles, nu
se considerd constrangeri asupra relatiei. Intrucat R are 2™ submultimi, numarul de
dependente triviale intr-o relatie este exponential. Nu vom considera de asemenea
dependentele de forma X—J, fiindca ele nu au aplicare practica.

3.4. Completitudinea regulilor de inferenta

Definitia 3.6. Fie RI o multime de reguli de inferentd asupra multimii de
dependente F. Multimea RI de reguli este inchisa, daca F|-f, utilizdnd regulile din RI,

implica F|=f. Multimea de reguli de inferenta RI este completa, daca F|=f implica F|-
f, utilizand regulile din RI.

Ca multimea de reguli DF1-DF6 este inchisa, adica ele au loc 1n orice relatie, s-a
demonstrat pentru fiecare regula in parte in sectiunea 3.2. Pentru a ardta cd multimea de
reguli este completd mai intdi introducem notiunea de inchidere a unei multimi de
atribute.

Definitia 3.7. Fie F o multime de dependente asupra R si XcR. Inchiderea
multimii de atribute X in raport cu multimea de dependente F, notati cu X', se defineste
astfel:

(1) XX (X e o submultime a inchiderii);

(2) Dacia ZcX' si Z—>YeF, atunci Y&X;

(3)  Nici un alt atribut nu face parte din X"

Adica X =XU{Y|ZcX si Z>YeF}.

Conditie ‘ Comparare atribute,

.
‘ definitia 3.6. dependente ‘ (AB) ‘
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() ABCc(AB)" AB

(2) ABCAB si AB5>DE€F ABDE

2) DcABDE si D—>CeF ABCDE

@) CECABCDE si CE5GeF ABCDEG
Fig.3.7.

Exemplul 3.7. Fie R=ABCDEG si F={D—C, AB—>DE, CE—>G}. 5S4 se arate ca
(AB)" = ABCDEG. In fig.3.7 este reprezentat procesul de construire a (AB)".

| r X' R\X'
t aa..a aa..a
t) aa..a bb..b

Fig.3.8.

Teorema 3.2. Multimea de reguli de inferentd DF1-DF6 este completa.

Demonstratie. Fie F o multime de dependente asupra R. Trebuie sa aratdm ca,
dacd F|=X-Y, atunci F|-X—Y (sau, ce e echivalent, dacd F|-X—Y, atunci
F|#X-Y).

Fie X—Y o dependentd functionala ce nu se deduce din F, adica F|-X—Y. Sa
aratam ca relatia ce satisface toate dependentele din F nu satisface X—Y, adica
F#X->Y.

Definim relatia r(R) in felul urmator (vezi fig.3.8). Ea consta din doua tupluri t; si
ty. Tuplul tj=aa...a; tuplul t, se defineste astfel t;[A] = {a, daca AieX'; b, daci
A;ieR\X'}.

Mai intai, vom ardta cd relatia construitd satisface toate dependentele din F.
Presupunem contrariul. Existd in F o dependentda V—W ce nu e valida in r(R). Atunci

VX' si WeX', altminteri relatia r va satisface dependenta V—W. Intrucat WOX',
existd in W cel putin un atribut A si A¢X". Conform regulii reflexivititii VX implici
X'—>V. Dependentele X' >V si VW implicd, conform regulii DF5, X'—>W. Din

......

X'—A. Din ultima dependenti, X —A, urmeazi ci AeX', ce contrazice faptului ci
AeX'. Deci relatia construiti satisface orice dependenti din F.

Acum sa aratam ca relatia noastrd nu satisface dependenta X—Y. Presupunem ca
relatia r(R) satisface dependenta X—Y. Atunci t;[X]=t;[X] implica t;[Y]=t[Y]. Aceasta
se poate intampla doar cand YcX'. Din YcX', aplicand regula DF1, urmeazi X —Y.
Dependenta X—X este in F. Aplicand asupra X—X' si X =Y regula DF5, obtinem

X—Y. Dar aceasta contrazice ipoteza ca F|-X—Y.

Deci, dacd F|=X—Y, atunci F|-X—Y.

Luand in consideratie cd (in compartimentul 3.2.) s-a demonstrat ca multimea de
reguli este inchisa, adicd F|-X—Y implicd F|=X—Y putem spune c¢i multimea de
reguli de inferentd DF1-DF6 este inchisa si completd, adicd F|=X—Y, daca si numai

dacd F|-X—Y. Prin urmare, putem utiliza “|= “ si “|-> deopotriva.
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Dat fiind faptul ca regulile DF1-DF6 se deduc din axiomele Armstrong, vom
spune ca si axiomele Armstrong sunt inchise si complete.

3.5. Modele de derivari

Notiunea de consecutivitate de derivare introdusa In sectiunea 3.3 are o serie de
dezavantaje. De reguld, pentru o dependenta f pot exista o serie de derivari din multimea
de dependente date F. Aceste derivari, fiind in esenta echivalente, diferd prin ordinea si
tipul regulilor aplicate pentru derivarea dependentelor din consecutivitate. In plus,
consecutivitdtile de derivare pot contine dependente derivate redundante. Mai jos vom
examina modele de derivari ce intr-o masura sau alta sunt lipsite de aceste dezavantaje.

3.5.1. RAP—consecutivitati de derivare

Axiomele Armstrong sunt o submultime completd de reguli de inferentd a
multimii DF1-DF6. Exista, insd, multimi complete de reguli de inferentd ce nu sunt
submultimi ale multimii DF1-DF6. Considerdam o astfel de multime de reguli de
inferentd denumita B-axiome.

Pentru relatia r(R), submultimile W, X, Y si Z ale multimii R $i CeR avem:
B1. Regula reflexivitatii. Daca YcX, atunci X—>Y.

B2. Regula acumulérii. Dacd X—>YZ si Z—CW, atunci X—>YZC.

B3. Regula proiectivitatii. Dacd X—>YZ, atunci X—>Y.

Teorema 3.3. Multimea de reguli B1-B3 este o multime inchisa.

Demonstratie. In sectiunea 3.2 s-a demonstrat ci regulile reflexivitatii si
proiectivitatii au loc in orice relatii r cu schema R. S examinam regula acumularii.
Presupunem contrariul: relatia r satisface dependentele X—YZ, Z—CW si nu satisface
X—>YZC. Atunci existd doud tupluri t; si t, pentru care t;[X]=t,[X], dar
ti[YZC)#t,[YZC]. Din t;[YZCJ#t;[YZC] urmeaza sau t;[YZ]#t,[YZ], sau t;[C]=t,[C].
Daca t;[YZ]#t;[YZ], atunci dependenta X—YZ nu e valida in r. Daca t,[C]#t,[C] atunci
r nu satisface dependenta Z—CW. Prin urmare, dependenta X—YZC e valida in orice
relatie, In care sunt valide dependentele X—YZ si Z—>CW.

Teorema 3.4. Multimea de reguli B1-B3 este completa.

Demonstratie. Pentru a arata cad regulile B1-B3 sunt complete, e de ajuns sa
aratam ca axiomele Armstrong se deduc din B-axiome.

Regula reflexivitatii DF1 coincide cu B1.

S& aratdm ca regula incrementarii, DF2, urmeaza din regulile B1-B3. Fie X—>Y.
Din regula Bl urmeaza XZ—>XZ. Aplicand asupra XZ—XZ si X—Y regula B2 de
atatea ori cate atribute sunt in Y, obtinem XZ—XZY. Conform regulii proiectivitatii,
B3, obtinem XZ—Y.
satisface dependentele functionale X—Y si Y—Z. Din B1 obtinem X—X. Consecutiv,
aplicam mai intai regula B2 asupra X—X si X—Y de atatea ori cate atribute sunt in Y si
obtinem X—XY. Aplicand asupra X—XY si Y—Z, regula B2, obtinem X—>XYZ. O
singurd aplicare a regulii B3 produce X—Y.

Definitia 3.8. Consecutivitatea de dependente functionale se numeste RAP-
consecutivitate de derivare (dupd primele litere ale denumirilor B-axiomelor:
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Reflexivitate, Acumulare, Proiectivitate) a unei dependente X—Y din multimea de
dependente F, daca:

(1) prima dependentd in consecutivitate e X—X;
(2) ultima dependenta in consecutivitate e X—Y (obtinuta, aplicand regula B3);
(3) orice dependentd din consecutivitate (in afara de prima si ultima) sau este o

dependenta din F, sau are forma X—Z si e obtinutd, aplicand regula B2
asupra dependentelor precedente.

Exemplul 3.8. Fie F={AB—E, AG—J, BE—I, E>G, GI>H}. Consecutivitatea
de mai jos este RAP-consecutivitate de derivare a dependentei AB—GH din F.

f:=AB—>AB (B1),
f,;=AB—E (datd),
f31=AB—)ABE (B2 fl, fz),
fy:=BE—>I (datd),
fs:=AB—>ABEI (B2: f3, fy),
fe:=E—>G (data),

f71= AB—ABEIG (B2:f5, fé),
fy:=GI—H (datd),
fy=AB—ABEIGH  (B2: 5, fs),
fl():AB—)GH (B3 fg)

3.5.2. DDA-grafuri de derivare

DDA-graful (Derivation Directed Acyclic-graph) este o interpretare grafica a
RAP-consecutivitatii de derivare.

Definitia 3.9. Fie F o multime de dependente functionale asupra schemei R.
DDA-graf asupra F este un graf orientat fara cicluri ce se defineste recursiv:

R1. O multime de noduri notate cu atribute din R este DDA-graf.

R2. Daca H este DDA-graf si By,...,B, sunt noduri in H si dependenta functionala
B,..B,—>CZ este in F, atunci H', obtinut din H prin adiugarea nodului C
(daca astfel de nod nu existd) si muchiilor (B;C) ... (B,C) orientate spre C,
este DDA-graf.

R3. DDA-graf este numai graful obtinut prin aplicarea regulilor R1 si R2.
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DDA-graf Reguli, dependenta
A B
o o R1
A B
O O
M R2, AB—CD
coO OD
A B
O O
C %QOD R2, C—E
EC
A B
@] O
cOo OD
l R2, DE—GI
EC O1
o G
Fig.3.9.

Definitia 3.10. Nodul B al unui DDA-graf H se numeste initial, dacd in el nu intra
nici o muchie (Nodurile initiale se adauga in H prin regula R1).

Definitia 3.11. Fie H un DDA-graf asupra F. Graful H se numeste DDA-graf de
derivare a dependentei X—Y din F, daca:

(1) X este multimea de noduri initiale in H;

(2) orice atribut din Y este un nod in H.

Definitia 3.12. Multimea de dependente din F utilizate de regula R2 pentru
construirea DDA-grafului H de derivare a unei dependente X—Y din F se numeste
multime utilizabila, notatd cu U(H).

Exemplul 3.9. in fig.3.9 sunt prezentate etapele de construire a DDA-grafului de
derivare a dependentei AB—CG din multimea de dependente functionale F={AB—CD,
A—I, C>E, DE—>GI}.

Nodurile initiale sunt A si B. Multimea utilizabila U(H)={AB—CD, C—E, DE—>GI}.
Graful H obtinut este DDA-graful de derivare a dependentei AB—CG din F, fiindca
multimea de atribute AB formeaza nodurile initiale din H, iar CG sunt noduri in H.
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3.5.3. Derivatia maximala

Modelele de derivare descrise mai sus poartd mai mult un caracter teoretic. Ele nu
sunt lipsite de neajunsul ca pentru o dependenta data existd mai multe consecutivitati de
derivare. Aici vom considera un model, numit derivare maximala, liber de acest
dezavantaj. Acest model este foarte aproape de notiunea de inchidere a unei multimi de
atribute in raport cu o multime de dependente functionale. El va fi utilizat in
demonstrarea diverselor rezultate privind acoperirile de dependente functionale.

Definitia 3.13. Fie F o multime de dependente functionale asupra schemei R si fie
XcR. Derivatia maximald a multimii de atribute X in raport cu multimea de dependente
functionale F este o consecutivitate de multimi de atribute <X, Xj,...,X,>, unde

(1) Xe=X;

(2) Xi=Xi1VZ, 1 <i<n,unde Z = ;W pentru orice dependentd V;—>W;eF ce

satisface V;cXi.1 s1 WizXi.i;

(3) 1in F nu exista nici o dependentd V;—W; pentru care V,cX, st WzX,,.

Inainte de a ardta ca derivatia maximala este un instrument puternic de modelare a
derivarii dependentelor functionale, consideram doua proprietati ale ei.

Lema 3.1. Daca XY si consecutivitatile <Xy, Xi,..., Xp>, <Yo, Y1,..., Y™ sunt
derivatii maximale ale multimilor X si Y, corespunzator, in raport cu F, atunci pentru
orice X; existd o multime Y; incat X;cY; si j<i.

Demonstratie. Vom ardta aceasta, aplicand inductia matematica asupra i. Cand i=0
avem XoCY), fiindcd XCY. Fie ca presupunerea noastra e justd pentru i=k: XycY,, si
p<k. Si aritim ci ceea ce trebuie de demonstrat are loc si pentru i=k+1. Intr-adevir, la
pasul k+1, Xi+1=XxUZ, unde Z=U;W; pentru toate dependentele V,—»W; din F
determinantii s1 determinatii carora satisfac V;cXi s1 W;zXi corespunzdtor. Conform
ipotezei inductiei X CY,. Prin urmare, toti determinantii dependentelor V;—>W; ce se
contin in Xy se vor contine si in Y, . Dat fiind faptul ca multimea Y, e mai “larga” ea
poate contine toti determinatii W; si atunci Xi+1cY,. Daca nu, atunci in derivatia
multimii Y 1n raport cu F se executd urmatorul p+1 pas, In rezultatul caruia vom obtine
Yp+1 care va contine Xju1.

Lema 3.2. Daca <X, Xi,..., X,> este derivatia maximala a multimii X in raport cu
multimea de dependente functionale F, atunci X—X;eF ", 0<i<n.

Demonstratie. Vom face demonstrarea, utilizand inductia asupra numarului de
aplicari a regulii (2) In construirea derivatiei maximale.

Fie ca in construirea derivatiel maximale nu s-a aplicat regula (2). Atunci ea are
un singur element X, unde Xy=X si conform regulii reflexivitatii, DF1, X—>XoeF".

Presupunem ci la aplicarea i-1 a regulii (2) are loc X—X;,€F". Si se arate
veridicitatea afirmatiei pentru pasul 1. Fara a constrange generalitatea, presupunem ca la
acest pas avem o singurd dependentd V—W ce satisface VcXi;, WzX;,. Conform
regulii  reflexivitatii Xi.i»VeF". Dar X, »VeF si Vo>WeF' (regula
tranzitivititii)  implici  X;;—>WeF'. Adiugim la determinantul si determinatul
ultimei dependente multimea X; ;. Obtinem (conform regulii incrementarii) X;.;—>Xi.
1WeF" . Din X—X,.;eF" (ipoteza inductiei) si X;.,—>X;eF" urmeazi X—X;cF".

In baza acestor doud proprietati vom demonstra
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Teorema 3.5. Fie <Xy, Xj,..., Xp,> derivatia maximald a multimii X in raport cu
multimea de dependente functionale F. Atunci X— Y eF" daca si numai daci YcX,.

Demonstratie. Necesitatea. Si aritim ci, dacd X—Y eF’, atunci existd o multime
X in derivatia maximala <X, Xj,...,X,> Incat YcX; si, prin urmare, YCX,. Vom utiliza
inductia asupra (lungimii derivarii) numdrului de dependente folosite in derivarea
dependentei X—Y 1n raport cu F, unde dependenta de derivare sau este in F, sau se
deduce din regula reflexivitdtii sau din regula incrementdrii, aplicate asupra unei
dependente precedente. Ultima dependenta in derivare, bineinteles, e X—Y.

Fie ca derivarea dependentei X—Y are lungimea 1, adica consta din Tnsusi X—Y.
Sunt doud cazuri. Sau X—Y se deduce din axioma reflexivititii, sau X—>Y¢eF. In
primul caz, YX si, prin urmare, YcXo. In al doilea caz, dependenta X—Y va participa
la formarea elementului al doilea a derivatiei maximale a multimii X in raport cu F.
Deci Yc&X;.

Presupunem acum ca afirmatia noastra e justd pentru o derivare cu lungimea mai
mica decat k si sa demonstrdm veridicitatea afirmatiei noastre pentru derivarea cu
lungimea k. Consideram consecutiv regulile de inferenta ce pot fi aplicate la acest pas.

Daca pentru deducerea dependentei X—Y se aplica regula reflexivitatii sau
X—>YeF, atunci Y se comportd ca si pentru derivari cu lungimea unu, adica Y se
pomeneste corespunzator in Xg s1 X;.

Daca X—Y urmeaza din regula incrementarii asupra unei dependente precedente
VW, atunci existd S si T, unde TcS si VS=X, WT=Y. Intrucat V—>W are o derivare
cu o lungime mai mica decat k, atunci conform ipotezei inductiei existd in derivatia
maximald o multime Vj, unde WcV;. Fiindca VX, atunci conform lemei 3.1 existd in
derivatia maximald pentru X in raport cu F o multime Xj, unde WcX;. Din TcScX
urmeaza TcX si TcX.

Consideram ultimul caz, cand dependenta X—Y e obtinuta, aplicand regula

lungimi mai mici decat k.

Urmand ipoteza inductiei, pentru X—Z si Z—Y avem corespunzator ZcX; si
YcZ,. Insi Z, este element al derivatiei maximale a multimii Z in raport cu F. Fiindca
ZcX;, conform lemei 3.1 Z,cXjm, unde Xjim este elementul m+1 al derivatiei
maximale a multimii X in raport cu F pe care o vom nota <Xj+o, Xj+1,..., Xjtmseees Xjp™
Este evident ca derivatia maximald a multimii X; nu e altceva decat o subconsecutivitate
ce consta din ultimele n-j+1 elemente ale derivatiei maximale a multimii X in raport cu
F. Prin urmare, YcX; , unde i=j+m.

Suficienta. Fie <Xy, Xi,..., Xy> € derivatia maximald a multimii X in raport cu F.
Conform lemei 3.2 X—>X,eF". Intrucat YcX,, atunci aplicand regula proiectivittii
asupra dependentei X—X, obtinem X—Y eF". Teorema e demonstrati.

Definitia 3.14. Fie X>YeF si <X, Xj,..., X;> derivatia maximald a multimii X
in raport cu F. Fie X este primul element din consecutivitate ce contine multimea Y.
Subconsecutivitatea <Xy, Xi,..., X;> se numeste derivatia dependentei functionale X—>Y
in raport cu F.

Din teorema 3.5 si definitia 3.14 urmeaza
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Consecinta 3.1. X—>YeF' atunci si numai atunci cind existi derivatia
dependentei X—Y in raport cu F.

Consecinta 3.2. Daci X—>YeF" si dependenta V—>WeF e utilizati in construirea
derivatiei dependentei X—Y in raport cu F, atunci X—>VeF".

Justetea acestei afirmatii decurge imediat din lema 3.2 si regula proiectivitatii.

Trebuie mentionat cd derivatia maximald este un model de derivare liber de
dezavantajele mentionate la inceputul acestei sectiuni. Existenta a unei singure derivatii
pentru o dependenta data va fi utild in expunerea de mai departe a materiei.

3.5.4. Algoritmi

Pentru a determina dacd F|=X—Y, e suficient de verificat dacd X—>YeF". Insa,
F" este excesiv de mare in raport cu F. E dezirabild o metoda de verificare, daci X—Y
apartine F', fird a deduce toate dependentele functionale din F. Un astfel de algoritm e
prezentat mai jos. Nucleul algoritmului constd din procedura de construire a inchiderii
multimii de atribute X in raport cu F. Dupi ce se giseste X, se verifici daci Y&X'.

Este evident ca ultimul element, X,, din derivatia maximala nu este altceva decat
X", Tar teorema 3.5 ne sugereazd cd X—Y urmeazd logic din F, daca YcX. Deci,
derivatia maximala serveste drept model teoretic pentru urmadtorul algoritm de
determinare a lui X'.

Algoritmul CLOSURE cautd in F o dependentd functionald pentru care
determinantul reprezintd o submultime a lui Xj, iar determinatul nu este inclus in X;.
Daca se gaseste o astfel de dependenta functionald, atunci se adauga la X; atributele care
constituie determinatul dependentei. Daci nu se giseste, atunci inchiderea cautati, X"
este reprezentatd de multimea de atribute X.

Algoritmul CLOSURE (F, X, X*)

Intrare: F- o multime de dependente functionale asupra schemei R; X — o multime
de atribute, XcR.
lesire: X - inchiderea multimii X in raport cu F
begin
1:=0; X;:=X;
repeat
1:=it1;
Xi=Xi.1;
Forall V>W in F
1If VX, then X;:=X;UW;
until Xi=Xi_;;
return (X' =X;);
end

Exemplul 3.10. Fie F={B—CD, AD—E, B>A}, X=B. Si se calculeze X .
Initial X,=B.
In ciclul repeat:
X1:B.
In ciclul for:
X;=BCD (aplicand B—>CD),
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X;= ABCD (aplicand B—>A).
X,=ABCD
In ciclul for:
X,=ABCDE (aplicaind AD—E)
X5=ABCDE
Dupa ciclul for:X5=X.
Rezultat: X :=ABCDE.
Deci inchiderea lui B in raport cu F este (B) ' =ABCDE.

Algoritmul CLOSURE realmente construieste derivatia maximala a multimii de
atribute X in raport cu F. Apeland la CLOSURE e usor de construit algoritmul de
verificare a apartenentei unei dependente functionale la F*. Aceasti verificare e realizati
in algoritmul MEMBERSHIP.

Algoritmul MEMBERSHIP(F, X—Y)
Intrare: F- o multime de dependente functionale;
X—Y — o dependenta functionala.

Iesire: adevir, dacid F|=X—Y, fals - in caz contrar.
begin

CLOSURE (F, X, X");

if Y&X then return (adevir) else return (fals);
end

Corectitudinea algoritmilor CLOSURE si MEMBERSHIP rezultd imediat din
teorema 3.5.

3.6. Acoperiri

In aceastd sectiune se considerd diverse moduri de reprezentare a multimilor de
dependente, cum ar fi multimile nonredundante, reduse, canonice, minimale si optimale.

3.6.1. Multimi echivalente de dependente functionale

Definitia 3.15. Doud multimi de dependente functionale F si G se numesc
echivalente, notat cu F=G, dacd F'=G". Vom mai spune in acest caz ci F acopera G
(sau G acopera F).

Daci F=G, adici F'=G’, atunci orice dependenti X—Y ce urmeazi logic din F
urmeaza si din G. Deci pentru a verifica dacd F si G sunt echivalente se ia orice

dependentd X—Y din F si se verificd dacd G|=X—Y. Dacad o oarecare dependenta
X—Y nu apartine lui G', atunci F'#G". Apoi analogic se verificd daci orice dependenti
V—-W din G se deduce din F. Daca toate dependentele se deduc, multimile F si G sunt
echivalente.

Exemplul 3.11. Multimile F={AB—C, AC—»D, AD—B, C—>B} si G={AD—-C,
AB—D, C—B} sunt echivalente, insd F nu este echivalentd multimii G'={AB—C,
AC—D, AD—B, AC—B} (a se verifica in calitate de exercitiu).

3.6.2. Acoperiri nonredundante

Definitia 3.16. Multimea de dependente functionale F este nonredundanta, daca
nu existi o submultime proprie F'a multimii F si F'=F. Daci o astfel de submultime
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exista, atunci F se numeste redundanta. Multimea F este acoperire nonredundanta a
multimii G, daca F este acoperire pentru G si F este nonredundanta.

Exemplul 3.12. Fie G={A—BC, B—»C}. Multimea F={A—B, A—>C, B—>C} este
acoperire a multimii G, dar nu e acoperire nonredundanta, fiindca F'={A—>B, BoC} ¢
acoperire pentru G, insa F'cF.

Sa consideram o alta interpretare a notiunii de multime nonredundanta.
Definitia 3.17. Multimea F de dependente functionale se numeste nonredundanta,

daci in ea nu existd nici o dependenti X—Y incat (F \ {X—Y})|=X->Y. In caz
contrar, F se numeste redundanta.

Aceastd definitie este pusa in baza urmdatorului algoritm de construire a acoperirii
nonredundante. E de mentionat cd rezultatul obtinut in urma aplicarii algoritmului
depinde de ordinea considerarii dependentelor functionale.

Algoritmul NONREDUN (F,G)
Intrare: F — o multime de dependente functionale.
Iesire: G — o acoperire nonredundantd a multimii F.
begin
G:=F;
for all X—Y in G
if MEMBERSHIP (G \ {X—>Y}, X—>Y) then
G:=G\ {X->Y};
return (G);
end

Exemplul 3.13. Fie F = {A—>B, B>A, B—>C, A—>C}. In rezultatul aplicarii
algoritmului NONREDUN obtinem acoperirea nonredundantd G = {A—B, B—A,
A—C}. Dacd multimea F e prezentata in altd ordine {A—B, A—C, B>A, B—>C} se
obtine rezultatul G = {A—B, B—>A, B—>C}.

3.6.3. Acoperiri reduse

Dacd F e o multime nonredundantd, atunci nu poate fi eliminatd din F nici o
dependenti functionala fira a afecta echivalenta multimii obtinute cu cea anterioara. In
schimb poate fi micsoratd dimensiunea multimii F, eliminand unele atribute din
dependentele functionale.

Definitia 3.18. Fie F o multime de dependente functionale asupra schemei R si
X—>Y eF. Atributul A este redundant in dependenta X—Y in raport cu F, daca

(1) AeX,V=X\As5i F\{X>Y}U{V->Y}=F

sau

(2) AeY,W=Y\As5iF\{X->Y}U{X>W}=F.

Cu alte cuvinte, atributul A este redundant in dependenta X—Y, daca el poate fi
eliminat din determinant sau determinat, fard a fi schimbatd inchiderea multimii F.
Procesul de eliminare a atributelor redundante se numeste, corespunzator, reducere in
stanga si reducere in dreapta a dependentelor.

Exemplul 3.14. Fie F = {AC—>B, A—C, A—>BD}. Atributul C este redundant in
AC—B, fiindcid (AC)" = A" = ACBD. Adici A—B este in F'. Deci dependenta AC—B
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poate fi inlocuitd cu A—B 1n multimea de dependente functionale F. Atributul B este
redundant in partea dreaptd a dependentei A—BD.

Definitia 3.19. Fie F o multime de dependente functionale asupra schemei R.
Multimea F se numeste redusa in stanga (dreapta), daca orice dependenta din F nu are
atribute redundante 1n partea stanga (dreaptd). Multimea de dependente redusd in stanga
si In dreapta se numeste redusd.

Exemplu 3.15. Multimea F = {AC—B, A—»C, A—>BD} nu este redusd nici in
stanga, nici in dreapta. Multimea F;={A—B, A—>C, A—>BD} e redusa in stdnga si nu e
redusa in dreapta, dar F,={AC—B, A—>C, A—>D} e redusa in dreapta si nu in stanga.
Multimea de dependente functionale F;={A—B, A—>C, A—D} e redusd in stanga si in
dreapta, deci e redusa.

Mai jos se aduc algoritmii de reducere a unei multimi nonredundante.
Algoritmul LEFTRED (F, G)

Intrare: F — o multime nonredundanta de dependente functionale.
lesire: G — o multime de dependente functionale redusa in stinga.
begin
G:=F;
for all X—>Y in G
forall Ain X
if MEMBERSHIP (G, (X \ A) —Y) then
G=G\ {X>Y}U{(X\A)>Y};
return (G);
end

Algoritmul RIGHTRED (F,G)
Intrare: F — o multime nonredundanta de dependente functionale.
lesire: G — o multime de dependente functionale redusa in dreapta
begin
G:=F;
for all X—>Y in G
forallAinY
if MEMBESHIP (G \ {X->Y}U{X—>(Y \ A)}, X—>A) then G:= {G \
(XY U{X—>(Y\VA)};
return (G);
end

Algoritmul REDUCE (F, G)

Intrare: F — o multime de dependente functionale nonredundanta.
Iesire: G — o multime redusd de dependente de dependente functionale.
begin

LEFTRED (F, F');

RIGHTRED (F', G);

eliminarea din G a dependentelor X—J;

return (QG);
end
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in algoritmul LEFTRED de mai sus, este inclusd conditia de verificare G|= (X \
A) —Y. Este evident ca, dacd (X\A)—>Y se deduce din G, atunci X—Y poate fi

substituitd cu (X\A)—Y, fiindcd (X \ A)—>Y|=X->Y.

E evident ca, daca o dependenta este redundanta, atunci toate atributele ei sunt
redundante. Pentru a evita aparitia dependentelor de forma J—J se presupune ca
multimea destinata reducerii este nonredundanta.

S-ar parea ca acoperirile reduse pot fi calculate, gasind si eliminand in mod
aleator atributele redundante. insd, examinand partile stangi si drepte ale dependentelor
in ordine diferitd, obtinem rezultate diferite. In partile drepte odatid examinate pot apirea
atribute redundante dupd examinarea partilor stdngi. Deci eliminarea atributelor
redundante trebuie sd inceapa cu partea stdngd. Dar si in cazul acesta pot aparea
dependente de forma X—J. Ele se elimina la urma din multimea rezultat.

3.6.4. Acoperiri canonice

Definitia 3.20. Multimea de dependente functionale F este canonica, daca F este
nonredundanta, redusa 1n stdnga si orice dependenta din F are forma X—A.

Intrucat multimea canonicd este nonredundantd si redusd 1n stanga, iar
determinatul oricarei dependente constd dintr-un singur atribut, ea este redusd si in
dreapta, adica este redusa.

Exemplul 3.16. Multimea F={A—B, A—C, B—>D} este o acoperire canonica a
multimii G={A—BC, B—>D}.

Teorema 3.6. Fie F o acoperire redusa. Se formeaza multimea G, dezagregand
orice dependenta de forma X—A...A, in X—>A,,..., X—>A,. Atunci G este canonica. Fie
G o acoperire canonicd. Formam F, agregdnd dependentele cu determinanti egali.
Multimea F este acoperire redusa.

Demonstratie. Fie multimea G este formatd din F prin dezagregarea
dependentelor. Presupunem cd G nu e canonicd. Dacd dependenta X—A; e redundanta,
atunci atributul A; e redundant in X—A...A,. Dacd X—A; contine un atribut redundant

in X, fie B, atunci G|=(X\B)—A,. Dar G|=(X\B)—X, fiindca X—A; e nonredundanta.

De unde conchidem ci F|=(X\B)—X si, prin urmare, B e redundant in partea stingi a
dependentei X—A;...A,din F.

S& demonstram a doua parte a teoremei. Presupunem contrariul: F nu e redusa.
Daca F nu e redusa in dreapta, atunci G nu e nonredundanta. Dar daca F nu e redusa in
stanga, atunci si G nu e redusa din stdnga, ce contravine presupunerii cd G e canonica.

3.6.5. Clase de echivalenta

Definitia 3.21. Fie F o multime de dependente functionale asupra schemei R si X,
YcR. Multimile de atribute X si Y sunt echivalente, notaim cu X<>Y, in raport cu F,

daca F|=X—>Y si F|=Y—>X.
Aceasta definitie ne sugereazd ca multimea F poate fi partitionatd in clase de

echivalenta. Adica asupra F se poate defini o relatie de echivalenta: dependentele X—Y

si V>W din F apartin unei clase de echivalenta, daca si numai daca X<>V in raport cu
F.
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Notam cu Ep(X) multimea de dependente cu determinantii echivalenti lui X in
raport cu F, adicd Ef(X)={V—>W| F|=V—>X & F|=X—V}. Ex(X) se numeste clasa de
echivalenta a dependentelor cu determinantii echivalenti multimii de atribute X.

Notim cu Er={Ex(X)| XcR & Er(X)#J}, adicd Er este multimea tuturor claselor
de echivalenta nevide, in care este partitionatd multimea de dependente functionale F.

Exemplul 3.17. Fie F={AB—C, AC—D, AD—B, C—»B}. Atunci (AB) = (AC)"
= (AD)" = ABCD si C'=BC. Deci AB&AC, AD&AC, AB&AD, adica

Er={Er(AB)={AB—C, AC—D, AD—B}, Ex(C)={C—>B}}.
Urmatoarea lema arata corelatia dintre structurile a doua acoperiri nonredundante.

Lema 3.3. Fie F si G doud multimi de dependente functionale nonredundante
echivalente asupra schemei R. Fie X—Y o dependenta in F. Atunci In G exista o
dependentda V—>W, unde X<V in raport cu F (si in raport cu G).

Demonstratie. Din faptul cd F=G urmeaza G|=X—Y. Atunci existd derivatia H a
dependentei functionale X—Y, in raport cu G. Consideram toate dependentele utilizate
in construirea derivatiei H, adici multimea U(H). In acelasi timp, orice dependenti
V—W din U(H) se deduce din F. Fie H' este derivatia dependentei V—W in F. Trebuie
sa existe in U(H) o dependenta V—W pentru deducerea careia se utilizeazd dependenta
X—Y, adica X—>YeUH"). in caz contrar pentru dependenta X—Y va exista o
derivatic H'' asupra F \ {X—Y} si, prin urmare, X—Y va fi redundanti in F ce
contrazice ipotezei cd F este o multime nonredundanta.

Intrucat X—>YeU(H"), conform consecintei 3.2, F|=V—X. Dar V>WeU(H) si
atunci G| =X—V. Prin urmare, X<-V.

Lema de mai sus poate fi parafrazati in felul urmitor. In douid acoperiri
nonredundante F si G pentru orice dependenta din F existd o dependentd in G ce are
partea stanga echivalenta celei din F. Prin urmare, multimile nonredundante echivalente
au acelasi numar de clase de echivalenta.

Exemplul 3.18. Multimile F={A—BC, B—>A, AD—E} si G={A—>ABC, B—A,
BD—E} sunt nonredundante si echivalente. Sa observam ca A<>A, B<->B, AD<BD si

A©B. Deci Er={Ep(A) = {A>BC, Bo>A}, Ex(AD) = {AD—>E}} si Eg ={Eg(A) =
{A—>ABC, BoA}, EG(BD) = {BD—E}}.

3.6.6. Acoperiri minimale

Definitia 3.22. Multimea de dependente functionale F este minimala, daca nu
exista o multime echivalentd ei cu mai putine dependente functionale.

Este evident cd orice multime minimala de dependente functionale este si
nonredundantd. Afirmatia inversa nu este corecta.

Exemplul 3.19. Multimea F={A—B, A—>C} este nonredundantd, dar nu este
minimald, fiindcd G={A—BC} este acoperire pentru F si are o singurd dependenta.

Fie ep(X) este multimea partilor stangi ale dependentelor ce formeaza clasa de
echivalenta Eg(X). Atunci are loc
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Lema 3.4. Fie F o multime nonredundantd de dependente functionale, X
determinantul unei dependente din F si Y o multime de atribute echivalenta lui X (adica

Y<<>X in raport cu F). Atunci exista in ep(X) o multime Z, incat (F \ Ex(X))|=Y—>Z.
Demonstratie. Daca Y eer(X), atunci lema e demonstrata, fiindcd Y—Y urmeaza
din orice multime de dependente functionale. Fie Y er(X). Intrucdt Y—Z pentru orice
Z din ep(X), atunci exista derivatia H=<Y, Y1, ..., Y=, unde Yo=Y s$i Z Y. Dacd in
construirea lui H nu s-a utilizat nici o dependentd din Er(X), atunci lema e demonstrata.
Presupunem cé pentru construirea derivatiei H s-a utilizat dependenta V—>W eEg(X) si
fie V>W e prima dependentd din Er(X) utilizatad in H. Atunci in H exista un Y; incat

VcYi dar WZY,;. Dar Y- Yie(F \ EF(X))+ si, conform reflexivitatii, Y;—V are loc in

dependente, obtinem ca (F \ Ex(X))|=Y—V, adica Z=V.

Lema 3.5. Fie F si G doud multimi nonredundante echivalente de dependente
functionale. Fie X e determinantul unei dependente din F §i Y o multime de atribute,
unde Ye>X. Dacd Y—Ze(F \ Ex(X))", atunci Y—Ze(G \ Eg(X))".

Demonstratie. Intrucat Y—Ze(F \ Ex(X))', atunci existi derivatia H=<Y,, Yy, ...,
Y>>, pentru Y—Z in raport cu F \ Ep(X). Fie V>W o dependenta utilizatd in
construirea lui H. Din F=G urmeazia V>WeG" .

S& aratam ca in derivatia dependentei V—>W in raport cu G nu sunt utilizate
dependente din Eg(X). Presupunem contrariul: pentru derivarea V—>W este utilizata
dependenta T—S din Er(X). Atunci, conform lemei 3.3, Y<>T, iar din consecinta 3.2
V—-TeG". Din VoTeG' si T5>YeG' urmeazi V>YeG' . Insa Y—>VeG' si atunci
obtinem ca Y<>V in raport cu F. Contrazicere. Deci, orice dependentd utilizatd in
derivatia lui Y—Z in raport cu F\ER(X) se deduce din G\Eg(H).

Deci, derivatia dependentei Y—Z va utiliza numai dependente din G\Eg(H).

Teorema 3.7. O multime nonredundantad F este minimala, daca si numai daca nici
o clasa de echivalentd Er(X) nu contine doud dependente diferite X—Y si V—>W, unde
X—>Ve(F\ExX))".

Demonstratie. Necesitatea. Fie F este o multime minimald, si presupunem
contrariul: Tn clasa de echivalentd Er(X) sunt doud dependente diferite X—Y si V>W
incat X—Ve(F \ Ex(X))". Construim o multime de dependente G, care se deosebeste de
F, prin aceea cd 1n clasa de echivalentd Eg(X) dependentele X—Y si V>W sunt
substituite de V>YW. Vom arata ca F=G. Pentru aceasta e suficient sa verificam daca
X—>YeG'. Conform lemei 3.5 X—>Ve(G\Eg(X))". Din X—»>Ve(G \ Eg(X))' si
V>YWeG" urmeazi cd X—>YWeG'. Deci F=G, insid G contine cu o dependenti mai
putin, ce contrazice ipotezei ca F e o multime minimala de dependente functionale.

Suficienta. Vom arata cd, daca orice clasd de echivalentd a unei multimi F nu
contine doud dependente diferite, incat partile stdngi sa se determine functional in afara
propriei clase de echivalentd, atunci F este minimala. S& demonstram ca nu existd o
multime nonredundantd G si G=F, incat careva clasd de echivalentd din G sd contina
mai putine dependente decat clasa corespunzatoare din F.

Presupunem contrariul: existd o multime nonredundantd G si G=F, iar clasa de
echivalenta Eg(X) contine mai putine dependente decat clasa Ep(X).

Sa evidentiem dependentele acestor doua clase de echivalentd, unde m<n (vezi
fig.3.10).
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Er(X) Es(X)
Xi—=Y; Vi—»>W,;
X2—>Y2 Vz—)Wz
Xi—Y, Vi—>Wn

Fig.3.10.

In corespundere cu lema 3.4 pentru orice X;eer(X) existi in eg(X) un determinant
Vi si X;>Vie(G \ Eg(X))". Apeland la lema 3.5. obtinem X;—Vie(F \ Ex(X))".
Intrucat n>m, atunci se vor gisi in ex(X) cel putin doud multimi X; s1 Xy, unde j#l, ce
satisfac Xj—>Vie(F \ Ex(X))" si X;—>Vie(F \ Ex(X))". La randul siu, in ep(X) existd un
determinant X;, si Vi—X,e(F\Ep(X))'. Consideram doua cazuri posibile: h#j sau h=l.
Dacd h#j, atunci X;—>Vie(F\Ex(X))" si Vi>Xne(F\Ex(X))" implici Xj—>Xpe(F \
Er(X))'. Daci, insi, h=l, atunci obtinem Vi—Xye(F \ Ex(X))".

In ambele cazuri, clasa de echivalenti Ex(X) va contine doud dependente diferite,
partile stangi ale carora se determina functional 1n afara clasei de echivalenta examinata.
Contrazicere.

Consecinta 3.3. Daca F si G sunt multimi minimale echivalente, atunci clasele de
echivalenta corespunzatoare contin acelasi numar de dependente functionale.

Consecinta 3.4. Dacd F si G sunt doud multimi minimale echivalente, atunci
pentru orice determinant X;eeg(X) existd un singur determinant Vi in eg(X) pentru care
au loc X;—=>Vie(F\Ex(X))" si Vi—>X;e(F\Ex(X))".

Remarca. Existenta corespondentei biunivoce, indicate in consecinta 3.4, permite
substituirea unor parti stdngi ale multimii minimale cu parti stingi ale altei acoperiri
minimale, neafectind echivalenta multimilor. Mai mult ca atdt, multimea noua de
dependente functionale va continua sa fie minimala.

In teorema de mai sus se afirma cd, dacd o multime nonredunanta G are doua

dependente X—Y si VW pentru care X<>V si (G \ Eg(X))|=X—V, atunci G nu este
minimald. Aceste doud dependente pot fi substituite cu alti dependenti V—>YW. In
rezultat obtinem o multime echivalentd de dependente functionale ce contine cu o
dependenta mai putin.

Acest proces este pus la baza urmatorului algoritm de minimizare a unei multimi
de dependente functionale.

Algoritmul MINIMIZE (f,9)

Intrare: F — o multime de dependente functionale.
Iesire: G — o multime minimald de dependente functionale.
begin

NONREDUN (F, G);

get Eq;

for all Eg(X) in Eg

for all X—Y in Eg(X)
for all Vo W=X—>Y in Eg(X)
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if MEMBERSHIP (G \ Eg(X), X—>V) then G:= G \ {X-Y,
VoWl U {VoYWH;
return (G);
end

Exemplul 3.20. Fie F={AB—>D, AB—>C, AC—D, AD—B, C—B}. Sa construim
acoperirea minimala a multimii F.

Nu e greu de observat ca, daca examinam dependentele functionale din F de la
stinga la dreapta, dependenta functionali AB—D e redundanti in F. Intr-adevar, (AB)"

in raport cu F\{AB—D} este ABCD. Deci (F\{AB—D})|=AB—D. Am obtinut
multimea nonredundanta G={AB—C, AC—D, AD—»B, C—»B}.

Sa partitionam G 1n clase de echivalentd. Pentru aceasta construim inchiderile
determinantilor tuturor dependentelor din G. Dependentele ce au inchideri ale
determinantilor egale fac parte din aceeasi clasa de echivalenta. Asadar,

(AB)"=ABCD,

(AC)"=ABCD,

(AD) =ABCD,

C'=BC.

Deci, multimea G contine urmatoarele doud clase de echivalentd
G={Ec(AB)={AB—C, AC—D, AD—B}, Eg(C)={C—>B}}.

Intrucat clasa Eg(C) contine o singurd dependenti, se examineaza numai clasa de
echivalenta EG(AB). Nu e greu de verificat ca in EG(AB) sunt doud dependente AC—D,
AB—C si (G \ EG(AB))|=AC—AB. Atunci in clasa de echivalentd EG(AB) aceste doua
dependente se substituie cu AB—CD.

Am obtinut multimea de dependente G={Eg(AB)={AB—CD, AD—B},
EG(C)={C—B}}. In clasa de echivalenta Eg(AB) nu se mai gisesc dependente
determinatii carora se determind functional in afara clasei EG(AB). Prin urmare,
multimea G={AB—CD, AD—B, C—B} este o acoperire minimald a multimii F.

3.6.7. Acoperiri optimale

Multimea de dependente functionale F poate fi estimatd dupa numarul de atribute
(inclusiv repetate) antrenate de dependentele functionale din F. De pilda, multimea
F={AB—C, C—B} are aritatea cinci.

Definitia 3.23. Multimea de dependente functionale F se numeste optimala, daca
nu existd o multime echivalenta ei cu o aritate mai mica.

Exemplul 3.21. Multimea F={ABC—E, BC—»D, D—BC} nu este acoperire
optimala, fiindcd multimea G={AD—E, BC—D, D—BC} are aritatea mai mica decét F
s1 G=F. Multimea G este optimala.

Trebuie mentionat cd problema construirii unei acoperiri optimale apartine clasei
de probleme NP-complete, pentru care inca nu au fost gasiti algoritmi polinomiali.

Teorema 3.8. Multimea optimala este minimala si redusa.
Demonstrarea acestei afirmatii se lasd in calitate de exercitiu.
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3.7. Exercitii

3.1.

3.2.
3.3.

3.4.
3.5.

3.6.

3.7.

3.8.

3.9.

3.10.

3.11.

Sa se aducd un exemplu de doud atribute ce se gisesc intr-o dependenta
functionala si un exemplu de doua atribute ce nu sunt functional dependente.

r|A[B]|C]|D
a b1 C1 d1
a | by |c|d
a | b |c|d;
a b1 C3 d4
Fig.3.11.

Sa se gdseascd dependentele functionale valide in relatia r din fig.3.11.

Fie r e definita pe multimea ABC. Sa se aduca o extensie a relatiei r ce ar
satisface dependenta functionala A—B si nu ar satisface dependenta C—A.

Si se arate cad {WX—>Y}|-X->Y.

Fie relatia r(R) si V, W, X, Y, ZcR. Sa se demonstreze sau sa se combata
urmatoarele reguli de inferenta.

(@) {X>Y,Z->W! |- XZ->YW;

(b) {XY—Z,Z->X} |-Z-Y;

() {X-Y,Y->Z) |- X>YZ;

() {ZV>W, WoXV, VoY -ZVoXY:

() (XY, WoZ} |-X—Z, unde WCY.

Sa se arate ca regulile DF1, DF2 si DF6 sunt independente, adica nici una
din ele nu se deduce din celelalte.

Sa se arate ca pentru orice multime de dependente functionale F are loc
. + +\+
egalitatea F'=(F")".

Fie F o multime de dependente functionale asupra schemei R. Care este F’,
daca F=(J?

Fie multimea F={AB—C, C—B} definita asupra atributelor ABC. Sa se
giseasca F'.

Sa se demonstreze ca sistemul de reguli DF1, DF3, DF4 si DF5 este
complet. Sunt aceste reguli independente?

Fie F=<{AB—C, B—>D, CD—>E, CE->GH, G—A}.

(a) Sa se construiasca consecutivitatea de derivare a dependentei AB—E
din F.

(b) Sa se construiasca consecutivitatea de derivare a dependentei AB—>G
din F, utilizdnd axiomele Armstrong.
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3.12.

3.13.

3.14.

3.15.

3.16.

3.17.

3.18.

3.19.

3.20.

3.21.

3.22.

(c) Sa se construiascd RAP—consecutivitatea de derivare a dependentei
AB—>G din F.

(d) Sa se construiascd DDA-graful de derivare a dependentei AB—G din
F.

Sa se arate ca multimile {AB—E, CD—F, A—>C, B—»D, C—>A, DB,
F—>AD} si G={A—>C, B-»D, C—»>A, D—>B, F>AD, CD—EF} sunt
echivalente.

Sd se giseascd multimea claselor de echivalentd Eg, daci G={AB—EF,
A—C, B—>D, C—»A, D—B, F>AD}.

Sa se construiascd o acoperire nonredundantd a multimii de dependente
functionale F={A—C, AB—C, C—DI, CD—I, EC—>AB, EI->G }.

S& se construiascd o multime de dependente functionale in care o
dependenta functionala X—Y are toate atributele redundante.

Sa se construiascad doud multimi de dependente functionale F §i G, unde F e
o0 acoperire nonredundantd a multimii G, dar contine un numar mai mare de
dependente decat G.

Fie F multimea tuturor dependentelor posibile asupra schemei R=A...A,, in
afara de J—X. Sa se gaseasca o acoperire nonredundantd a multimii F.

Sa se gaseasca doud multimi nonredundante echivalente cu un numar diferit
de dependente.

Fie F = {A—>B, B>C, C—>A} si G= {A—>BC, B>A, C>A}.
(a) Sase arate ca multimile F si G sunt echivalente.
(b) Sa se gaseasca o acoperire redusd a multimii G.

Fie G={AF—>C, C—»D, D—>BE, B—>CE, CE—>A}. Sa se giseascd o
acoperire canonica a multimii de dependente G.

Sa se gaseasca acoperire minimald a multimii G={AB—C, BC—D, BE—C,
CD—-B, CE—>AF, CF—»BD, C—»>A, D—>EF}.

Sa se construiasca o acoperire optimald a multimii G={A—BC, BC—oA,
ABD—EF, BCD—EF}.
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Capitolul 4

DEPENDENTE MULTIVALOARE S| DEPENDENTE
JONCTIUNE

Modelul relational utilizeaza dependentele pentru exprimarea constrangerilor pe
care datele din baza de date trebuie sa le satisfacd. Schema bazei de date relationale este
definita de o varietate de constrangeri ce sunt impuse componentelor sale. Dependentele
functionale sunt un exemplu de astfel de constrangeri de integritate. Ele au fost studiate
detaliat Tn capitolul 3.

O generalizare a dependentelor functionale, numite dependente multivaloare, a
fost descoperita de mai multi cercetdtori In domeniu. Cea mai importanta proprietate a
dependentei multivaloare constd in faptul ca existenta ei intr-o relatie este o conditie
necesara si suficientd pentru ca relatia sa poata fi Inlocuita fara pierderi de informatii,
independent de extensia curentd, cu doud proiectii ale sale. Aceastd proprietate face ca
dependenta multivaloare sd joace un rol important in teoria §i practica proiectarii
bazelor de date relationale.

O daté ce dependentele multivaloare au devenit parte a teoriei relatiilor, o cerinta
de baza ce trebuie sa fie satisfacutd este cunoasterea proprietétilor lor si, in particular,
metodelor de manipulare. Intrucat dependentele multivaloare sunt o generalizare a celor
functionale, metodele aplicate asupra ultimelor pot servi drept ghid in sustinerea acestei
cerinte.

Este bine cunoscut ca existenta intr-o relatie a dependentelor functionale implica
ca in ea existd dependente functionale aditionale. Aceasta e valabil si pentru
dependentele multivaloare. Notiunea de implicare este formalizatd Tn conceptul de
reguli de inferentd. Sunt cunoscute multimi inchise si complete de reguli de inferenta
pentru dependentele multivaloare.

Dependentele jonctiune sunt o generalizare a dependentelor multivaloare. E
cunoscut faptul ca o multime de dependente functionale plus o dependenta jonctiune se
considera suficiente pentru exprimarea dependentelor dintre atributele unei scheme a
bazei de date.

Acest capitol cuprinde notiuni generale despre dependentele multivaloare, regulile
de inferentd, dependentele multivaloare incluse, regulile de inferenta ale dependentelor
jonctiune etc.

4.1. Dependente multivaloare

Definitia 4.1. Fie relatia r cu schema R si X,YcR. Notam Z=R \ XY. Vom spune
ca relatia r(R) satisface dependenta multivaloare X——Y (sau X——Y e valida in r(R)),
daca pentru orice pereche de tupluri t; si t; din r(R) ce satisfac t;[X]=t;[X] exista in r(R)
un tuplu t3 pentru care au loc egalitatile t;[ X]=t;[X], t:[Y]=t:[Y] si t3[Z]=t2[Z].

Remarca. Din proprietatea de simetrie a acestei definitii urmeaza ca in r(R) mai
existd un tuplu t4 ce satisface egalitatile t4[ X]=t;[X], ta[ Y]=t2[ Y] s1 tas[Z]=t1[Z].

Teorema 4.1. O dependentd multivaloare X——Y e valida in relatia r(R) daca si
numai dacd X—>—Z e validd in r(R), unde Z = R\ XY.
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Demonstratie. Din remarca definitiei 4.1 urmeaza ca, daca relatia r(R) satisface
dependenta multivaloare X——Y, atunci de fiecare datd cand t;[X]=t,[X] in r(R) exista
nu numai un tuplu t; ce satisface t3[X]=t,[X], t3[Y]=t1[Y] si t3[Z]=t2[Z], dar si un tuplu
t4 pentru care au loc egalititile t,[X]=t:[X], ta[Y]=t2[Y] si t4[Z]=t:;[Z]. In consecinta,
tupluri distincte cu aceleasi X-valori si cu Y-valori (Z-valori) identice trebuie sa aiba
diferite Z-valori (Y-valori) pentru a mentine toate tuplurile distincte. Din aceasta
proprietate simetrica rezulta ca relatia r(R) satisface dependenta multivaloare X—>—Y
dacd si numai daca satisface dependenta multivaloare X—>—Z.

Exemplul 4.1. Relatia r(ABCD) din fig.4.1 satisface dependenta multivaloare
BC——A. In relatia r(ABCD) e validi de asemenea dependenta multivaloare
BC——D. Daca, insa, din relatia r(ABCD) este eliminat un tuplu, atunci dependentele
multivaloare BC—>—A si BC—>—D devin invalide in r(ABCD).

lr [A[B|C D

aj b1 C1 d]
a | by ¢ |dy
a | bi|c | dy
a | by |c | dy
ar b1 Ci d]

a |bi|c |[d
a b |c | d
a|b | |d

Fig.4.1

In definitia 4.1 nu s-au pus conditii asupra multimilor X si Y. Deci X N Y # @ in
caz general. Determinatul Y poate fi redus. Sa demonstram ca varianta redusa, X—>—Y
\ X, e echivalenta dependentei X—>—Y.

Teorema 4.2. Dependenta functionala X—>—Y e validd in relatia r(R), daca si
numai daca X—>—Y \ X e valida in r(R).

Demonstratie. Necesitatea. Fie relatia r(R) satisface dependenta multivaloare
X——Y. Notim Y'=Y \ X. Atunci Z= R\ XY =R\ XY". Fie t, si t, doua tupluri cu X-
valori egale, adica t;[X] = t;[X]. Fiindcda X—>—Y e valida in r(R), atunci in r trebuie sa
existe un tuplu t; ce satisface t3[ X]=t;[X], ts[Y]=t:[ Y] si t3[Z] = t,[Z]. Egalitatea t;[Y] =
t1[Y] implicd egalitatea t3[Y'] = t;[Y']. Prin urmare, relatia r satisface si dependenta
multivaloare X—>—Y'.

Suficienta. Fie r(R) satisface dependenta multivaloare X—>—>Y', unde Y =Y \ X
si fie X'cX. Si aritim cd dependenta X——Y'X' e validd in r(R). intrucét r satisface
X—>—Y' si daci t), ter si ti[X] = t,[X], atunci existd un tuplu ts, pentru care t3[X] =
t1[X], t3[Y'] = t:)[Y'] si 3[Z] = t[Z]. Din X' =X si t3[Y'] = t;[Y'] urmeaza t;[Y'X'] =
t,[Y'X']. Deci X»>—>Y'X".

Exemplul 4.2. Relatia r(ABCD) din fig.4.1 satisface dependenta multivaloare
BC—>—A. Conform teoremei 4.2 in r ¢ valida si dependenta multivaloare BC——AB.

Teorema ce urmeaza poate fi consideratd o metoda de verificare daca o
dependenta multivaloare e valida intr-o relatie.
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Teorema 4.3. Fie relatia r(R), X,YCR si Z = R\ XY. Dependenta multivaloare
X—>—Y e valida in r(R) daca si numai daca r este jonctiunea proiectiilor sale mxy(r) si
Ttxz(I').

Demonstratie. Necesitatea. Fie dependenta multivaloare X—>—Y e valida in r(R)
si fie ri=nxy(r), r=nxz(r). Fiindca intotdeauna are loc corelatia r(R) < r; |X|r, pentru a
demonstra necesitatea, e de ajuns sd aratim ca orice tuplu t din jonctiunea ry | X|r, este si
in r(R), adica r; [x|r; <r(R). Fie t un tuplu in 11 |X|r,. Atunci r; si 1, trebuie sa contina
corespunzator tuplurile t; si t; incat t[{X] = t;[X] = t[X], t[Y] = ti[Y] si t[{Z] = tz,[Z].
Intrucat r si 1 sunt proiectii ale relatiei r, atunci r contine tuplurile tll si tzl pentru care
t1[XY]=t:'[XY] si [XZ]=t,'[XZ]. In 1 este un tuplu t; (dat fiind faptul ci X—>—Y e
validi in r) ce satisface t3[X] = t;'[X], t:[Y] = t;'[Y] si :[Z] = t,'[Z]. Se vede ci acest
tuplu t; este t.

Suficienta. Presupunem acum ca relatia r se descompune 1n doua relatii r; si r, fara
pierderi. Sa aratam ca pentru orice doud tupluri t,' sity' ce satisfac t;'[X] = t,'[X] existd
un tuplu t incat t{X] = t,'[X], t[Y] = t,'[Y] si t{Z] = t,'[Z], adici in r e validd dependenta
multivaloare X—>—Y.

Fie t;' si t,' doua tupluri in r(R). Intrucét r(R) se descompune fara pierderi asupra

XY si XZ (adica r=rxy(r)| X |mxz(r)), atunci in r; si 1y se gasesc, respectiv, tuplurile t; si
trsi t; = t,'[XY], b = '[XZ]. Fiinded r = 1, |X|r2 , 1 contine un tuplu t ce satisface
t{XY]=t;[XY] si t{XZ]=t2[XZ]. Intrucat tuplurile t;', t,' si t satisfac definitia 4.1 relatia
r(R) satisface dependenta multivaloare X—>—Y.

Din teorema 4.3 se poate face urmatoarea concluzie.

Concluzie. Relatia r(R) se descompune fara pierderi in relatiile ri(R;) si r2(R»)
daca si numai daca RinR,—>—R; (sau RiNR,—>—Ry).

Este ineficienta utilizarea metodei din aceastd teoremd pentru a verifica daca o
relatie satisface sau nu o dependenta multivaloare. Testarea necesitd doud proiectii si o
jonctiune. Sa examindm un alt procedeu de verificare, daca o dependentd multivaloare e
valida intr-o relatie.

Fie relatia r(R) satisface dependenta multivaloare X—>—Y, atunci conform

teoremei 4.3 r(R) = mxy(r) | X|mxz(r), unde Z = R\ XY.

Expresiile |mxy(ox=x(1))| si |mxz(ox=x(r))| reprezintd numerele de tupluri in
proiectiile relatiei r asupra multimilor XY si XZ, corespunzator, pentru X-valoarea data
egald cu x. Este evident ca, daca relatia r se descompune fara pierderi in relatiile mxy(r)
si xz(r), atunci

|[ox=x(1)] = [Txy(0x=x(1))| - [Txz(0x=x(T))]. (4.1)
Intrucat |mxw(ox=(r))| = |tw(ox=(r))|, atunci egalitatea (4.1) poate fi simplificata:
|[ox=x(D)] = [Ty (ox=(1))| - [Tz(Ox=(1))]- (4.2)

Aceasta procedurd de verificare a validitdtii unei dependente multivaloare este
mai putin laborioasa decat precedenta. Ea presupune sortarea tuplurilor dupa X-valori,
apoi pentru orice X-valoare x se testeaza egalitatea de mai sus.
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Exemplul 4.3. Relatia rf(ABCD) din fig.4.1 satisface teorema 4.3. Proiectiile
meca(r) si mpep(r) sunt prezentate n fig.4.2. Jonctiunea lor este egald cu r(ABCD).
Atunci egalitatea (4.2) e satisfacuta fiindca:

(1) [ma(oc=biei()=mn(OBe-biei(1)I=2, 51 |(GBc-b1c1(1)] = 4
si
(2) [ma(oBe=bic2(r))[Fmp(OBC=b12(T))[F2, $i [(OBC=b1c2(T)| = 4.

7gca(r | B C |A ngep(r) B C | D
)
b |ci |a by | ¢ | d;
b] Co a b] C1 d2
b Ci a b, C2 d
b, C2 (%) b, C2 dy
Fig.4.2.

Proprietatea de mai sus poate fi utilizatd intr-o noud definitie a dependentei
multivaloare.

Definitia 4.2. Fie r o relatie asupra schemei R, X,YCR si Z =R\ XY. Relatia r(R)
satisface dependenta multivaloare X——Y, daca pentru orice X-valoare x si XZ-valoare
xz e satisfacuta egalitatea my(ox=(1)) = Ty(Oxz=xAT)).

Cu alte cuvinte, in cadrul relatiei r(R) exista o dependenta multivaloare X——Y,
dacd si numai dacd multimea valorilor lui Y corespunzétoare unei perechi xz depinde
numai de X-valoarea x nu si de valoarea lui Z.

4.2. Reguli de inferenté ale dependentelor multivaloare

Primele sase reguli sunt similare regulilor de inferenta omonime ale dependentelor
functionale, insd numai primele trei contin aceleasi asertiuni.

Fie o relatie r cu schema R si W, X, Y,ZcR.

DM1. Regula reflexivitatii. Daca YcX, atunci X—>—Y.
Validitatea acestei reguli urmeaza din definitia dependentei multivaloare.

DM2. Regula incrementérii. Daca ZcW si X—»>—Y, atunci XW—>—>YZ.
Validitatea acestei afirmatii reiese din definitia 4.1 si teorema 4.2.

.....

Demonstratie. Fie in r sunt doua tupluri t; si t; ce au X-valori egale, t;[X]=t;[X].
Trebuie ardtat ca in r exista un tuplu t, incat t[{X] = t;[X], t{YZ] = t;[YZ] s1 t[U] = t;[U],
unde U=R\XYZ.

Intrucat r(R) satisface dependenta X——Y, atunci r contine un tuplu t; si t3[X] =
t[X], t3[Y] = t1[Y], ts[V] = t2[ V] pentru orice t; si t, ce satisfac egalitatea t;[ X]=t,[X],
unde V=R\XY. Acelasi rationament este si pentru X——Z: existd in r(R) un tuplu t4
care satisface t4[ X] = t;[X], t4[Z] = t1[Z] s1 t{f W] = t3] W] (fiindca t;[X] = t3[X]), unde W
=R\ XZ.
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Sa aratam ca t = t4. E evident ca t[X] = t4[X]. De asemenea t4[Z] = t,[Z] = t[Z].
Dar t4JfYNW] = t3[YNW] = t[YNW] = t[YNW] si atunci t4[YZ] = t[YZ]. Din
UcWNV, urmeazi t4[U] = t3[U] = t,[U] = t[U]. Intrucat R=XYZU, atunci t4=t.

DM4. Regula proiectivitatii. Dacd X—>—Y si X—>—Z, atunci X—>—>YNZ,
X->-Y\Z.

Demonstratie. Conform regulii DM3, X—>—>Y si X—>—Z implica X—>—>YZ.
Aplicand teorema 4.1 asupra dependentei multivaloare X—>—>YZ, obtinem X—>—R \
XYZ. Aplicand regula DM3 asupra dependentelor X——R \ XYZ si X—>—Z, obtinem
X—>—>(R \ XYZ)Z. Dar conform teoremei 4.1, X—>—>(R \ XYZ)Z implica X—>—R \
X(R\ XYZ)Z. Determinatul ultimei dependente se simplifica in felul urmator (vezi fig.
43): R\X(R\XYZ)Z=R\XR\Y)Z=Y\XZ=(Y\Z)\X. Deci X>—>(Y\Z)\ X
si conform teoremei 4.2 dependenta X—>—Y \ Z este valida in r(R).

Am demonstrat validitatea regulii: daca X—>—Y si X—>—Z, atunci X—>—->Y \ Z.

Sa aratam acum ca, dacd X—>—Y si X—>—Z, atunci X>—>YNZ.

Dependenta X——Y implica dependenta X——R \ XY. Combinand, conform
regulii DM3, dependentele X—>—Y \ Z si X—>—R \ XY, obtinem X—>—(R \ XY)(Y \
Z). Aplicand teorema 4.1 asupra ultimei dependente multivaloare, obtinem X——R \ X(
R\ XY)Y \ Z). Sa examinam partea dreaptd a dependentei multivaloare obtinute,
utilizand diagrama din fig.4.3.

R\X(R\XY)Y\Z)=R\X(R\Y)XY\Z2)=Y\X(Y\Z)=(YNnZ)\ X.
Prin urmare, relatia r(R) satisface dependenta multivaloare X——(YNZ) \ X si,
conform teoremei 4.2, satisface dependenta X—— YNZ.

ooooo

Demonstratie. Daca vom arata cd X—>—>YZ e valida in relatia r, atunci asupra
acestei dependente si dependentei X—>—Y poate fi aplicata regula DM4, pentru a obtine
dependenta X—>—>YZ\Y sau X>—>Z\Y.

Notam W=R \ XYZ si sd aratam cd X—>—Y si Y>—>Z implicd X—>—>YZ. Adica,
daca in r sunt doua tupluri t;, t, si t;[X] = tz[X], atunci r contine un tuplu t ce satisface
egalitatile t[X] = t;[X], t{YZ] = ti[YZ] si t{W] = [ W].

Intrucat dependenta X——Y e valida in r, relatia r contine un tuplu t3 ce satisface
t[X] =t[X], 3[Y] =t:[Y] 51 t3[V] = o[ V], unde V = R\ XY. Dar dependenta Y —>—Z
presupune ca in r este un tuplu t4 ce satisface conditiile t4[ Y]=ti[ Y], t4[Z] = ti[Z] 51 ta[U]
=t3[U].,,unde U=R\ YZ.

Sa ardtam ca tuplul ty este tuplul cautat t. Intrucat t;[X]=t.[X] = t:[X] = t4[X] e
evident ca t4[YZ] = t;[YZ]. Dat fiind faptul ca t4[U]=t3[U] si WU \ X, atunci t4[W] =
t3[W]. Din t3[V] = t,[V] s1 (U \ X)cV reiese ca t3[W] = t;[W]. Deci, tuplul t4 este cel
cautat.
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Fig. 43.  -R, X,  -Y, -Z

......

......

calitate de exercitiu.

DM7. Regula complementirii. Daca X——Y, atunci X—>—Z, unde Z = R \ XY.
Validitatea acestei reguli este demonstrata de teorema 4.1.

Simbol Denumire Regula
DM1 YX = X—>->Y
Reflexivitatea

DM2 Incrementarea ZcW, XY = XWo->YZ

DM3 Aditivitatea X Y, X Z =X YZ
S X Y, X 7Z =X YNZ,

DM4 Proiectivitatea XY \ 7

DM5 Tranzitivitatea X Y,Y 7= X Z\Y

e X=>-=2Y, YWo->Z =
DM P ’
6 seudotranzitivitatea W7 \ YW
DM7 Complementarea X>>Y=>X—>->R\VXY

Fig.4.4. Reguli de inferenta ale dependentelor multivaloare

In fig.4.4 sunt prezentate regulile de inferenta ale dependentelor multivaloare.

Dupa cum s-a observat din demonstrarile validitatii regulilor de inferentd, unele
reguli se pot deduce din celelalte. Similar multimii de reguli {DF1, DF2, DF5}, pentru
dependentele functionale, existd submultimi de reguli pentru dependentele multivaloare,
din care se deduc celelalte.

Teorema 4.4. Regulile DM3, DM4 si DM6 se deduc din regulile DM1, DM2,
DMS5 si DM7.
Demonstratie. Sa aratam validitatea regulii DM3 utilizind DM1, DM2, DMS,

DM7, adicd {X—>—Y, Y>—>Z}|- X>—YZ. Intr-adevar:

m;:=X—>->7Z (datd),
mp.:=X—>—>X7Z (DM2:m,),
m3:=X—>—>Y (datd),
my:=XZ—>—>YZ (DM2:m3),

ms:=XZ—>—>R\XYZ (DM7:my),

mg:=X—>—>R\ XYZ (DM5:mj,ms si fiinded (R\XYZ)\XZ = R\XYZ)),
m7:=X—>— R\ X(R\ XYZ) (DM7:mg).

Din fig.4.3 se vede ca R\ X(R\ XYZ) =YZ, deci m=X—>—>YZ.
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Sa demonstram ca regula DM4 urmeaza din DM1, DM2, DM5, DM7. Validitatea

expresiei {X—>—-Y, X>->Z}-{X>>Y \ Z, X>—>YNZ} este confirmatd de
urmatoarea consecutivitate de inferenta.

m;:=X->->Y (datd),

my:=X—>—>7Z (datd),

mz:=X—>—->R\ XY (DM7:my),

my:=X—>—>Z(R\ XY) (DM3:my, m3),

ms:=X—>—>Y \Z (DM7:my (vezi fig.4.3.)),

me:=X—>—>(Y\Z)(R\XY)=

X—>->R\(XNY) (DM3:mj3, ms (vezi fig.4.3.)),

m7.=X—>— XNY (DM7:mg).

Intrucat regula DM3 urmeazd din DMI1, DM2, DMS5 si DM?7 substituirea
dependentelor m4 si me cu consecutivititi de inferentd corespunzdtoare se propune in
calitate de exercitiu.

Si, in sfarsit, sa ardtdm cd pseudotranzitivitatea, DM6, urmeaza din DM1, DM2,
DMS5, DM7. Pentru aceasta vom defini o consecutivitate de inferentd pentru a arita

validitatea expresiei {X——Y, YW—>—Z}|-XW—>—Z \ YW, aplicdnd doar regulile
DM2 si DMS5.

m;:=X—>-Y (data),
m=XW—->->YW (DM2:m;),
my:=YW-o>—->7Z (data),

my=XW—>—-Z\YW (DM5:my, ms).
4.3. Reguli de inferenta mixte

Fie M o multime de dependente functionale si multivaloare asupra schemei R §i m
o dependentd functionald sau multivaloare. Sunt reguli de inferentd ce pot fi utilizate

pentru a verifica dacd M|=m.
Fie relatia r(R) si W,X,Y,ZcR.

DFMI1. Regula replicarii. Dacd X—Y, atunci X—»>—Y.

Validitatea acestei reguli este evidentd. Apeland la definitia 4.2 a dependentei
multivaloare are loc egalitatea my(ox=x(r)) = Ty(Oxz=x,(1)), unde Z = R \ XY, fiindca
dependenta functionald presupune cd pentru orice X-valori egale corespund Y-valori
egale ale tuplurilor. Deci valorile pe care le primeste atributul Z sunt imateriale.

Dependenta functionald reprezintd un tip particular de dependentd multivaloare,
pentru care multimea valorilor dependente este constituitd dintr-o singurd valoare, adica
Ty(Oxz=x(T)) este o relatie ce contine nu mai mult de un tuplu.

DFM2. Regula coalescentei. Daca X—>—Y si Z—»>W, unde WY si YNZ=J,
atunci X—>W.

Demonstratie. Deoarece X—>—Y si daca in r sunt doud tupluri t;, t,, pentru care
t1[X] = t,[X], atunci in r existd un tuplu t; ce satisface egalitatile t;[X] = t;[X], t3[Y] =
t1[Y] si 3] R\XY] = t;[R \ XY]. Sa observam ca, deoarece YNZ=C, avem ZCX(R\XY)
si intrucat t3[ X] = t;[X] = t[X], rezulta ca t3[Z] = t,[Z].
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Conform dependentei functionale Z—W avem t;[W]=t:,[W]. Insi WY, de unde
urmeaza ca t3| W]=t;[ W]=t,[ W] si prin urmare dependenta functionald X—W e valida in
r.

In fig.4.5 sunt prezentate regulile mixte de inferenta.

Simbol Denumire Reguld
DFM1 X-Y = X—>-Y
Replicarea

X—>-Y, Z->W, WY, YNZ=,
= X—>W

DFM2 | Coalescenta

Fig.4.5. Reguli mixte de inferenta

Definitia 4.3. Fie relatia r(R) si X,YcR. Dependenta multivaloare X—>—Y se
numeste triviala, daca XCY sau XY=R.

Astfel, regula de inferentd DMI1, genereaza numai dependente multivaloare
triviale.

Aici ne vom limita numai la formularea unor rezultate despre completitudinea
regulilor de inferenta fara a aduce demonstrarile corespunzatoare.

Teorema 4.4. Regulile DM1-DM7 formeaza o multime completa de reguli de
inferenta a dependentelor multivaloare.

Teorema 4.5. Sistemul de reguli DF1, DF2, DF5, DM1, DM2, DMS5, DM7,
DFM1, DFM2 formeaza o multime inchisda si completd de reguli de inferentd a
dependentelor functionale si multivaloare.

4.4. Problema calitatii de membru

Fie M o multime de dependente functionale si multivaloare si m o dependentd
functionald sau multivaloare. Deseori e necesar de determinat dacd urmeazd logic
dependenta m din M. Aceastd problemd se numeste problema calitatii de membru
(membership problem). Bineinteles cd asemandtor cu cazul numai dependentelor
functionale calcularea M", adicd a multimii tuturor dependentelor ce se deduc din M,
este o procedura destul de laborioasa. Procesul necesitd un timp care depinde
exponential de dimensiunile multimii M. Similar notiunii de inchidere a unei multimi de
atribute n raport cu o multime de dependente functionale, pentru multimea M se
introduce notiunea de baza a dependentelor (dependency basis).

Definitia 4.4. Fie relatia r cu schema R, o multime M de dependente multivaloare
si functionale si XcR. Baza dependentelor a multimii de atribute X, notatd cu DEP(X),
in raport cu M este o partitie a lui R: DEP(X) = {W,...,Wy|1<k<n,n=|R|} ce satisface

(1) X>->W;eM’, 1<i<k
si

(2) X—>—>YeM', daci si numai daci Y este uniunea a unor multimi W; din

DEP(X).

S& remarcam ca regula proiectivitatii pentru dependentele multivaloare este mai
slabd decat omologul sdu pentru dependentele functionale. Proiectivitatea pentru
dependentele functionale ne spune cd, daca dependenta X—Y e valida intr-o relatie,
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atunci e valida 1n aceastd relatie si dependenta X—A, pentru orice AeY. Regula
proiectivitatii pentru dependentele multivaloare ne permite sa spunem cd, daca X—>—>Y
e valida intr-o relatie, atunci dependenta X——A e validd in aceeasi relatie numai daca
existd in schema relatiei o multime de atribute Z ce satisface conditiile: dependenta
X—>—Z e valida si sau ZNY=A, sau Y \ Z=A.

......

formuldm urmatoarea teorema despre multimea de atribute Y, ca Y sa depinda de o
multime de atribute X, adica X——Y. Aceastd teorema std la temelia notiunii de baza a
dependentelor si a algoritmului de calculare a bazei dependentelor descris ceva mai jos.

Teorema 4.6. Fie relatia r(R) si XcR. Multimea de atribute R \ X poate fi
partitionatd in submultimi disjuncte Wi,...,Wy, Incat pentru YCR \ X are loc X—>—>Y
atunci si numai atunci cand Y este uniunea a unor multimi Wj, 1 <i<k.

Demonstratie. La inceput fie cd avem o singurd submultime constituitd din
atributele R \ X. Presupunem ca la un oarecare pas de partitionare am obtinut
submultimile Wy,...,Wp, si e valida dependenta X—— W;, 1 <1 <m. Dacd X—>—Y, dar
Y nu este uniunea unor W;, atunci substituim toate multimile W; care satisfac expresiile
WinY#2 si Wi\Y=J, cu multimile WinY si W; \ Y, respectiv. Conform regulii
proiectivitatii, dependentele X—— WiNY si X—>—>W,\Y sunt valide in r(R). Fiindca o
multime finitd de atribute nu poate fi partitionata la infinit, in cele din urma, vom avea o
partitie incat Y din dependenta X——Y, va fi uniunea unor submultimi W;. Conform

Remarca. Dependentele multivaloare triviale X——Y, unde YcX, ce se obtin
din regula reflexivitatii nu sunt considerate in teorema de mai sus. Din definitia bazei
dependentelor multimii de atribute X urmeazd ca DEP(X) contine si toate atributele
singulare A, unde AeX.

Algoritmul DEPBASIS (R, X, M, DEP(X))

Intrare: R — o schema relationali;
X — o multime de atribute;
M - o multime de dependente functionale si multivaloare definite pe

schema R.
Iesire: DEP(X) — baza dependentelor multimii X 1n raport cu M.
begin
0 DEP(X):={A,,...,As} (unde A;...A=X);
1 W=R\ X;
2 k:=1;
3 for i=1 until k do
4 while 3 S5>—>TeM & SN"\W=0 & S=TW;,cW; do
begin
5 k:=k+1;
6 Wk2= TﬁWi;
7 Wii= Wi\ Wi
end
8 DEP(X):=DEP(X) U{Wi,...,Wk};
return (DEP(X));

end
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Algoritmul DEPBASIS construieste baza dependentelor pentru o multime data de
atribute X in raport cu o multime de dependente M si este de complexitate polinomiala.

Exemplul 4.4. Fie R=ABCDEFGHI, X=HI si
M={m;:HI>A,

my:AEFH——ABF,

mj: CFI—->—EH,

my:AI->—>BCDI,

ms:AHI—->—B}. Sa se calculeze DEP(X).

La inceput, conform liniilor 0,1,2,3 ale algoritmului, sunt setate urmatoarele valori
pentru DEP(HI), Wy, k si i:

DEP(HI)={H,I},

W,;=ABCDEFG,

k=1, i=1.

Variabila k indicd numadarul de blocuri, iar i blocul curent. Conform liniei 4 a
algoritmului, vom considera pe rand dependentele din M in privinta satisfacerii
conditiilor corespunzdtoare. Fiindca i=1, este selectat blocul de atribute W,. Pentru Wi,
dependenta m; satisface conditiile liniei 4: HINW =0 si IcANW,cW,, unde HI si A
sunt, corespunzator, determinantul i determinatul dependentei m;. Deci, conform
liniilor 5-7 pentru k, W, si W, sunt setate urmatoarele valori:

k=2,

W2:A,

W,=BCDEFG.

Pentru blocul W, dependenta ms4 e prima care satisface conditiile din linia 4
(dependenta ms, de asemenea, satisface). Prin urmare, dupa executarea liniilor 5-7, k,
W3 si W) obtin valorile:

k=3,

W;=BCD,

W,=EFG.

Blocul W nu e satisfacut de nici o dependenta. El va intra in DEP(HI). Atunci, in
linia 3 variabila i creste cu o unitate, adica i=2. Dar pentru W5 nu sunt dependente in M
ce satisfac conditiile liniei 4 si atunci i creste cu o unitate, devenind 3. Pentru W3 exista
dependenta m,. Prin urmare,

k=4,

W4=B,

W3:CD.

Blocul W3 nu e satisfacut de nici o dependenta si atunci i devine egal cu 4. Pentru
blocul W4, de asemenea, nu existd nici o dependentd. Aici generarea blocurilor
sfarseste, si In final vom obtine:

DEP(HI)={H,I,W,,W,,W3,W4}={H, I, EFG, A, CD, B}.

Exemplul 4.5. Fie R si M din exemplul 4.4. Sa se confirme sau sa se infirme ca:
(a) M|=HI->—AB,
(b) M|=HI->—H,

(c) M|=HI->—ABC.
Pentru a verifica dacda X—>—Y, se deduce din M, conform definitiei bazei

dependentelor, Y trebuie si fie uniunea unor multimi din DEP(X). in cazul nostru,
DEP(HI)={H, I, EFG, A, CD, B}. Deci:
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(a) M|=HI->—AB,
(b) M|=HI—>—H,
(c) MmHI>—>ABC.

4.5. Acoperiri nonredundante cu dependente multivaloare

Ca si in cazul dependentelor functionale, o multime de dependente multivaloare
este redundantd, dacd cel putin una din dependente este derivabila din celelalte. Vom
spune, de asemenea, ca aceastd dependentd este redundantd n multimea dati. O
acoperire nonredundantd a unei multimi de dependente este o multime nonredundanta
echivalenta. Problema construirii acoperirilor nonredundante pentru dependentele
multivaloare se solutioneazd similar acoperirilor nonredundante ale dependentelor
functionale.

Fie M o multime de dependente multivaloare. O acoperire nonredundantd a
multimii M se construieste de urmatoarea procedura simpla. Se selecteaza o dependenta
din M. Daca ea se deduce din celelalte dependente multivaloare, atunci se elimind din
M. Acest proces continua pana nu poate fi gasitd nici o dependenta redundanta. Fiindca
in acest proces fiecare dependentd multivaloare se examineaza o singurd data,
complexitatea acestui proces este proportionald complexitatii construirii multimii
DEP(X) inmultita la numarul de dependente in M.

Un proces similar poate fi aplicat asupra unei multimi de dependente functionale
si multivaloare. Dar trebuie mentionat ca in acest caz ordinea, in care dependentele sunt
examinate, determind care dependente vor rdimane in acoperirea nonredundanta. Intuitiv,
se observa cd pentru utilizatori (de asemenea si pentru SGBD) dependentele functionale
poartd mai multd informatie decat dependentele multivaloare. De aceea e rezonabil
pentru eliminare mai Intai de examinat dependentele multivaloare.

Fie F si M multimi de dependente functionale si multivaloare, respectiv. Fie F' o
acoperire nonredundanti a tuturor dependentelor functionale din (FUM)’. Orice
dependentd functionalda din (FUM)" poate fi dedusi din F' cu algoritmul
MEMBERSHIP. Apoi se elimind dependentele redundante multivaloare din F'UM
pentru a obtine F'UM'. Orice dependentd multivaloare din (FUM)" = (F'UM")" poate fi
dedusa din F'UM', utilizand numai algoritmul DEPBASIS.

Si mentionim ci F'UM' nu este neapirat nonredundanti, fiindcd unele
dependente functionale pot deveni redundante in F', fiindca dependentele multivaloare
M' n-au fost considerate cand se construia F'.

De asemenea F nu este neapdrat o acoperire pentru dependentele functionale din
(FUM)'. Regulile DFM1 si DFM2 pot deduce dependente functionale noi ce pot fi
adaugate la F. Dar aceastd metoda e destul de ineficienta.

Existd metode mai eficiente de generare a astfel de acoperiri ale dependentelor
functionale fiind prezente si dependente multivaloare. Dar discutiile asupra algoritmilor
eficienti depaseste cadrul acestei lucrari.

4.6. Dependente multivaloare incluse

Vom considera o generalizare a clasei dependentelor multivaloare care se numeste
dependente multivaloare incluse (embedded multivalued dependencies).
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Definitia 4.5. Fie relatia r asupra multimii de atribute R si R'cR, X,YcR'.
Dependenta X—>—Y se numeste multivaloare inclusa, daca X—>—Y este dependenta
multivaloare in mg'(x).

Este evident din definitie cd orice dependentd multivaloare este dependenta
multivaloare inclusa. Exemplul de mai jos aratd ca afirmatia inversa e gresita.

Exemplul 4.6. Consideram relatia r(ABCD) si proiectiile ei mapc(r) $i Tapp(r) din
fig.4.6. Proiectiile mapc(r) si mapp(r) satisfac respectiv dependentele A——C si
A—>—D. Conform regulii complementarii (DM7), ambele proiectii satisfac dependenta
A——B. In acelasi timp relatia r(ABCD) nu satisface dependenta A——B, deci si
A—>—>CDnue validdinr.

lr [A|B[C|D
a |b |c |d
a b1 Ci1 d1
a |b |c|d
a b] d1
a b d1
a b] C1 d
‘TEABc(I') A| B C |TCABD(I‘) A| B |D
alb al|b |d
a|b |c a | b |d
al|b |c al|b |d
a|b|c a|by|d
Fig.4.6.

Trebuie mentionat cd nu existd o multime completa de reguli de inferenta pentru
dependentele multivaloare incluse.

4.7. Dependente multivaloare noncontradictorii

Definitia 4.6. Fie o multime M de dependente multivaloare definite pe schema R.
Vom spune ca dependenta multivaloare X——Y din M separa doud atribute A si B,
dacd unul din atribute, fie A, este in Y, iar B este in R \ XY. Multimea M de dependente
multivaloare separd o multime de atribute V, dacd M separd doud atribute din V.

Exemplul 4.7. Fie schema R=ABCD. Dependenta AB——C separa atributele C
si D. Similar, dependenta multivaloare CD—>—>A separd A si B. Daca schema
R=ABCD e proiectatd in baza dependentei AB——C in doua subscheme ABC si ABD,
atunci in ele sunt valide doar dependentele multivaloare AB—>—C si AB—»>—D,
respectiv. Nici intr-o schema nu e valida dependenta CD—>—A.

Problema descrisa in exemplul de mai sus e cunoscuta sub denumirea de problema
a separdrii determinantilor.

Definitia 4.7. Fie determinantii X,Y a doud dependente multivaloare si fie
DEP(X), DEP(Y). Determinantii X si Y sunt noncontradictorii (conflict free), daca
DEP(X)\ {A| AeX} = {Vi,....Vi, Xi,....Xi, Zy, Y1,..., Y},
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DEP(Y)\ {B|BeY} = {Vi,....Vi, Y1,...,Y}, Zy, Xi1,....,Xi},
unde {Vi,...,Vi}cDEP(XNY) si Z,uX = Z,0Y. Vom spune ca o multime M de
dependente multivaloare este noncontradictorie, dacd sunt noncontradictorii
determinantii ai oricaror doud dependente din M.

Din definitiile 4.6 si 4.7, urmeaza ca multimea M de dependente multivaloare este
noncontradictorie, dacd nici o dependentd din M nu separa determinantul altei
dependente multivaloare din M.

Exemplul 4.8. Fie R = ABCDEF si M = {B>—A, B>—C, B>—>DEF,
D—»>—ABC, D—»>—EF, E-5>—>ABCD, E—»>—F}. Sa se arate cd multimea M de
dependente multivaloare e noncontradictorie.

Trebuie sa aratdm cd orice pereche din multimea de determinanti {B, D, E} este
noncontradictorie. Intr-adevar, DEP(B) \ B = {A, C, DEF},unde X =B, X; = A, X; =
C,Z=D,Y =E, Y,=F; DEP(D)\D = {EF, BAC},unde Y =D, Y, =E, Y, =F, Z, =
B, X; = A, X, = C. Intrucat XnY = BAD = & si DEP(J)=@, atunci DEP(B)NDEP(D)
c DEP(BND). Este satisfacuta si conditia Z,UX = Z,UY, fiindcd Z,UX={D,B} si
Z,0Y = {B, D}. Prin urmare, B si D sunt determinanti noncontradictorii. Similar poate
fi aratat ca sunt noncontradictorii si perechile B, E si D, E. Verificarea acestor din urma
se lasd 1n calitate de exercitiu.

Exemplul 4.9. Fie R = ABCD si M = {AB—>—C, AB—>—D, CD—H—A,
CD—>—B}. Atunci DEP(AB)\{A,B}={C, D}, DEP(CD)\ {C, D} = {A, B}. Definitia
4.7 nu e satisfacutd si, prin urmare, multimea M de dependente multivaloare e
contradictorie.

Unii cercetdtori afirmd ca, daca o multime de dependente multivaloare reflecta o
parte a lumii reale, atunci multimea neapdrat este noncontradictorie. Dar dacd multimea
specificatd nu e noncontradictorie, atunci inseamna ca o parte de semantica a lumii reale
nu a fost capturata.

4.8. Dependente jonctiune

Definitia 4.8. Fie U multimea universala de atribute si fie relatiile 1y, ..., I
definite pe schemele Ry,...,Rp, respectiv, unde RicU, 1 <i < m. Jonctiunea relatiilor ry,

..., Im, NOtatd cu | X|(ry,...,rm), este o relatie definitd pe schema U'=R,...R,,cU:
IX|(r1, ..., tm)={t [ t{R]] = t; & tieri(R;), 1 <i<m}.
De notiunea jonctiune |X|(ry, ..., ry) a relatiilor ry,...,r, € strans legatd notiunea de
dependentd jonctiune asupra U', care este o constringere asupra U' de forma

|X|(Ry,....Rm). Vom spune ci dependenta jonctiune este inclusi dacid U'cU. Daca U' =
U, vom spune simplu dependenta jonctiune.

Definitia 4.9. Vom spune cd relatia r(U) satisface dependenta jonctiune

|X|(Ry,...,Rn) sau dependenta jonctiune |X|(R;...Ry) e validd in r(U), daca r(U) se
descompune fara pierderi pe schemele Ry,...,Ry,, adica

r(U) = |X|(nr1(1), ..., TRm(T)) (4.3)
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Exemplul 4.10. Relatia r(ABC) satisface (vezi relatia si proiectiile
corespunzatoare in fig.4.7) dependenta jonctiune |X|(AB, AC, BC), fiindca r(ABC) =
| X|(maB(r), TAC(Y), TBC(T)).

O conditie necesara, ca egalitatea (4.3) sa fie satisfacuta, este U=R;...Ry,.

Este evident cd dependenta de jonctiune inclusd este o generalizare a dependentei
jonctiune. La randul sdu, apeland la teorema 4.3, despre conditia necesara si suficienta
ca o relatie sa se descompuna fara pierderi in doud proiectii, conchidem cd dependenta
jonctiune este o generalizare a dependentei multivaloare. Intr-adevar, teorema 4.3 ne

spune ca r(R) satisface dependenta multivaloare X—>—Y, atunci $i numai atunci cand r
se descompune fara pierderi pe schemele XY si XZ, unde Z = R \ XY. Conditia

coincide cu definitia dependentei jonctiune |X|(XY, XZ).

| r | A|B|C ‘ ag(r) | A | B
a; | b | ¢ a | by

a | by | c a | by

az | by | c3 a3 | bs

aq b3 Cyq aq b3

as b5 Cs as b5

g b6 Cs g b6

| nAc(I') A C ‘ TEBc(I‘) B|C
a1 | € b | ¢

a | ¢ by | ¢

a | c bs | c3

dg | C4 b3 C4

a5 | Cs bs | cs

as | Cs bs | Cs

Fig.4.7.

4.9. Tablouri

Vom descrie o metodd tabelard de testare a dependentei jonctiune, bazata pe
notiunea de tablou. Tabloul, de fapt este o relatie, cu numai o singurd deosebire — in loc
de valori tuplurile contin variabile. Variabilele sunt luate din doud multimi: multimea
variabilelor distincte §i multimea variabilelor nondistincte. Variabilele distincte sunt
formate din litera a cu indice, iar cele nondistincte din litera b cu doi indici. Multimea
de atribute ce denumesc coloanele este schema tabloului. O variabild corespunde unei
singure coloane. O coloand nu poate avea mai mult de o variabila distincta.

Definitia 4.10. Fie o dependenta jonctiune |X|(Ry,...,Rp). Tablou al dependentei

|X|(Ry,...,Rp) este o relatie ce are un nume (fie tab) si |R;...Ry| = |U| coloane, notate cu
atributele din U, si m tupluri cate unul pentru fiecare schema R;, 1 <1 < m. Tuplul t;
contine in coloana A; variabila distinctd a;, dacd A; apartine lui R;. Celelalte componente
ale tuplului t; sunt variabile nondistincte b;; ce nu se repetd in alt tuplu. Deci t[A;] = a;,
daca AjERi si ti[Aj] = bij, daca Aiji.
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ltab |[A |B |[C |D
a] a bi3 | by
by |a; a3 | by
a; | by laz |a4

Fig.4.8. Tabloul dependentei |X|(AB, BC, ACD)

Exemplul 4.11. Fie dependenta jonctiune |X|(AB,BC,ACD). Tabloul acestei
dependente arata ca in fig.4.8.

Tuplurile intr-un tablou pot fi transformate conform unor reguli ce corespund
anumitor clase de dependente: functionale si jonctiune. Scopul unor astfel de
transformdri consta in obtinerea unui tuplu alcatuit numai din variabile distincte. Tuplul
format exclusiv din variabile distincte se numeste tuplu-scop. Daca in urma
transformadrilor tabloul contine tuplul scop, atunci dependenta jonctiune e validd, adica
jonctiunea este fard pierderi. Sunt cunoscute doua tipuri de reguli de transformare a
tabloului: F-reguli si J-reguli.

F-reguli. Fie tab un tablou a unei dependente jonctiune si J o multime de
dependente jonctiune, multivaloare si functionale. Pentru orice dependenta functionala
X—Y din J modificarea tabloului tab se produce in felul urmitor. In tab se cautd
tuplurile ce coincid pe atributele din X. Fiind descoperite astfel de tupluri, se egaleaza
variabilele atributelor din Y. Fie t;[X] = t;[X] si pentru AeY t[A] = vy, ti[A] = v,.
Atunci,

(a) daca una din variabilele v; si v, este distincta, atunci variabila nondistincta e

substituitd de cea distincta;

(b) daca ambele variabile sunt nondistincte, atunci variabila cu indice mai mare

e substituitd de variabila cu indice mai mic.

J-reguli. Fie tab un tablou determinat de dependenta jonctiune | X |(Ry,...,Ryy) si fie
J o multime de dependente jonctiune, multivaloare si functionale. Pentru orice

dependenta jonctiune |x|(Sy,...,Sk) din J la tabloul tab se adauga tuplul t (daca el nu este

deja un tab) daca te | x| (ms;(tab),...,msk(tab)).

Trebuie de mentionat cd S,,...,S¢ trebuie sd formeze multimea universala U de
atribute, adica R;,...,Rn = Sy,...,Sk. Considerdm un rationament de executare eficientd a
jonctiunii. Nu toate tuplurile ce vor participa la jonctiune sunt esentiale in formarea
tuplului t ce se adauga la tab. Daca tuplurile t; si tj sunt in tab si dacd tuplul t; are
componente distincte pentru toate atributele pentru care are variabile distincte tuplul t;,
atunci tj nu trebuie sa participe la jonctiune.

Regulile de transformare a tabloului legate de dependentele multivaloare sunt de
prisos, intrucat dependenta multivaloare este un caz particular al dependentei jonctiune:

dependenta multivaloare X—>—Y este dependenta jonctiune |x[(XY, XZ), unde Z =R\
XY.

S& aducem urmatorul algoritm de testare a dependentelor jonctiune.

Algoritmul LOSSLESSTEST (J, j)

Intrare: J - o multime de dependente jonctiune, multivaloare si functionale;
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|X|(Ry,...,Rm) - 0 dependenta jonctiune.
Iesire: Adevar, dacd dependenta jonctiune e validd (sau jonctiunea e fara pierderi)
si fals, in caz contrar.

(1)  Se defineste tabloul dependentei jonctiune |X|(Ry,...,Rm).

(2) Se aplica F-regulile si J-regulile asupra tabloului pana nu mai poate fi
schimbat.

(3) Dupa substituirile produse de toate dependentele din J, se verifica daca
tabloul contine un tuplu ce are toate componentele distincte. Daca existd in
tablou tuplul-scop, atunci return (adevar) in caz contrar - return(fals).

Exemplul 4.12. Fie relatia r(ABCDEF) si J={A—B, F>E}. Sa se verifice daca

dependenta jonctiune |X|(ABDE,ACDF,BCEF) este valida in relatia rf(ABCDEF).
Aplicand algoritmul de mai sus, pasul (1) produce tabloul din fig.4.9(a). Acest
tabel are trei tupluri si sase coloane.

A|B|C|DJ|E|F
t) ai_ |a |biz as [as |bie
tp |ai |bx a3 a4 |bys |as
t3 by [ay [a3 |by [as |ag

Fig.4.9(a). Tabloul initial al dependentei
jonctiune |X|(ABDE, ACDF, BCEF)

Urmand F-regulile in aplicarca dependentei A—B din J (pasul (2)), obtinem
tabloul modificat din figura 4.9(b). In tablou tuplul t;[B] = a,, fiindca t;[A] = t;[A] in
tabloul initial si by, a fost substituit de aj.

A B C D E F
t a a |biz |as [as | b
%) a a a3 a4 bys | ag
t3 |bsy |a [a3 |by |as |ag

Fig.4.9(b). Tabloul modificat de A—>B

Aplicand apoi dependenta functionala F—E in pasul (2), obtinem tabloul
modificat din fig.4.9(c). Aici t;[E] = as, intrucat variabila b,s din tabloul precedent este
substituitd de as. Examinind tabloul obtinut, observam ca t, = <aj,a,as,as,as,a¢> este

tuplul-scop. Deci relatia r(ABCDEF) satisface dependenta jonctiune |X|(ABDE, ACDF,

BCEF) sau jonctiunea | X|(mappg(r), Tacpr(r), Tcer(r)) este fard pierderi.

A B C D E F
tp |a |a |biz |ag [as | b
t a a a a4 as e
t3 by |a Ja3 |by [as |as
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Fig.4.9(c). Tabloul modificat de F—>E

Exemplul 4.13. Fie relatia r(ABCDE) si multimea de dependente jonctiune
J={|x|(AC,ABD.,BDE), |x|(ABD,CDE)} valida in r. Sa se arate ca relatia r(ABCDE)
satisface si dependenta jonctiune |x|(AC,ABD,DE).

Construim tabloul initial tab pentru dependenta jonctiune |X|(AC,ABD,DE) din
fig. 4.10(a) ce consta din trei tupluri ti, t; si t3, determinate respectiv de multimile AC,
ABD si DE.

ltab |A |B |C |D |E
tt |a |bin a3 | by |bs
t a a | by |as |bos
t3 | by | by | b3z Jag |as

Fig.4.10(a) Tabloul initial tab

Aplicam dependenta jonctiune |X|(ABD,CDE) din J asupra tabloului tab.
Proiectdm tabloul tab asupra schemelor ABD si CDE. Obtinem proiectiile mapp(tab) si
nepe(tab) din fig.4.10(b) si fig.4.10(c), respectiv.

T ABD(tab A B D
)
a] by | bis
a a aq
b3 | by | a4

F1g4 1 O(b) nABD(tab)

| mepe(tab) [C [D |E
a3 | by | bs
by | ag bos
b3z |as | as

F1g410(C) RCDE(tab)

in relatia mapp(tab) tuplurile <a; bjz bis> si <bs; bsz a,> nu sunt esentiale, fiindca
tuplul <a, a, as> le recapituleaza. In relatia mepe(tab) tuplurile reprezentative sunt <a;
bis bis> si <bssz as as>. Tuplul <by; as bps> nu va participa la jonctiune, fiindca se
substituie de tuplul <bs; as as>. Jonctiondnd tuplurile reprezentative din relatiile
mapp(tab) si mepe(tab), obtinem tuplul ty=<a; a, b3z a4 as>. Formam tabloul tab,=tab
U{ts} din fig.4.10(d).

tab |[A |B |C |D |E |
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t a__ | b |as | by |bs
t a |a |by |as |bos
t3 b3y | bs [ b3z |a4 | as
t4 aj ay |bs |ag |as

Fig.4.10(d) Tabloul tab;= tab U {t4}

S& examindm acum actiunea asupra tabloului tab; a dependentei

|X|(AC,ABD,BDE) din J, proiectindu-l pe schemele AC, ABD si BDE (vezi
fig.4.10(e), fig.4.10(¥), fig.4.10(g), respectiv)

‘ Tac(tab) [A | C
aj a3
a; | by
bs; | bss
a; | bss

Fig.4.10(e). mac(tab;)

‘ mapp(tab)) |A |B | D
a b, | bis
a a aq
bs; | by | a4

F1g4 1 O(D nABD(tab 1)

TCBDE(tab B D E
1)

bz | bis | bis
a a4 bos
by |as |as
ar daq as

Fig.4.10(g). mgpr(tabl)

Sa observam tuplurile ce vor participa la jonctiune. In mac(tab) este tuplul <a,
as>, in mapp(tab;) e tuplul <a; a; as> si In mppg(tab;) e tuplul <a, a4 as>. in urma
jonctiunii acestor tupluri (cate unul din fiecare proiectie) obtinem tuplul ts=<a;a,azasas>.
Se construieste tabloul tab,=tab;\{ts} prezentat in fig.4.10(h).

ltab |[A |B [C |D |E
t a;_ |bip a3 | by | bs
t a_|a | by |ag |bos
3 b3y | by | bz |ag | as
ty ai |a |by |as |as
ts ap a | a3 as | as
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Fig.4.10(h). Tabloul tab,=tab;U{ts}

Tabloul tab, contine tuplul-scop, ts. Deci dependenta jonctiune |x|(AC,ABD,DE)

este validd in relatia r(ABCDE) sau, ceea ce e echivalent, jonctiunea |X|(mac(r),
7asDp(T), TpE(r)) este fard pierderi.

Deci tablourile pot fi utilizate pentru solutionarea problemei calitdtii de membru
pentru dependentele jonctiune. Adicd, dacd J e o multime de dependente jonctiune,
multivaloare si functionale si j e o dependenta jonctiune, atunci cu ajutorul tablourilor
putem determina daca j urmeaza logic din J. Aceastd metoda este aplicabild, numai daca
dependentele jonctiune din J sunt definite pe toatd multimea universala de atribute U

Pentru multimea de dependente jonctiune nu exista o multime completd de reguli
de inferenta.

Definitia 4.11. Dependenta jonctiune |X|(Rj,..., Ry) asupra U = R;..R,, este
triviala, daca e valida 1n orice relatie r cu schema U.

4.10. Reguli de inferenta ale dependentelor jonctiune

Consideram urmadtoarea multime de reguli de inferentd ale dependentelor
jonctiune. Este clar ca multimea este Inchisa, dar e putin probabil sa fie si completa.

DJ1. Daca RcU, atunci | X|(R).
Aceastd reguld ne spune cd orice relatie r(R) satisface dependenta jonctiune

|x|(R), fiindca r(R) = |X|(mtr(r)).

DJ2. Daci |X|(Ry,...,Rn) si YER;...Ry, atunci | X|(Ry,...,Rpn,Y).
Validitatea acestei reguli reiese din egalitatea |X|(|X|(Ry,...,Rn)Y) =
|X|(Ry,....Rm,Y).

| r A B C
ap b1 C1
a bz Co
as b1 C3
Fig. 4.11.

Exemplul 4.14. Fie dependenta jonctiune |X|(AC,BC) si fie Y = AB. Atunci
|X|(AC,BC)|=|X|(AC,BC,AB), adicd relatia r(ABC) ce satisface dependenta (vezi

fig.4.11) |x|(AC,BC) satisface si dependenta |x|(AC,BC,AB). Aceste doud dependente
sunt definite pe multimea universald de atribute, deci ele pot fi testate prin intermediul
tabloului.

DJ3. Fie [x|(Ry,....,Rn) si Y,ZcU. Atunci [x|(Ry,...,RnY,Z) implica
|X|(R17"'5Rm7YZ)'
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Exemplul 4.15. Fie in relatia r(ABCDE) este validd dependenta jonctiune
|X|(AC,DE). Atunci |X|(AC,DE,ABD,BD) |=|x|(AC,DE,ABD). Intrucat ambele
dependente antreneaza toate atributele, deductia poate fi verificata cu ajutorul tabloului.

DJ4. Fie |X|(Ry,....Rn), IX|(S1,...,S¢) si Y = S;...Sk. Atunci |X|(Ry,...,Rp,Y) si
|X|(Sl,...,sk) 1mphcé |X|(R1,...,Rm,sl,...,sk).

Exemplul 4.16. Fie [x|(AC,ABD), |x|(BD,DE) si Y=BDE. Atunci
{Ix|(AC,ABD,BDE), |x|(BD,DE)} |= |x|(AC,ABD,BD,DE). Aici tabloul nu poate fi
utilizat pentru verificarea implicatiei, fiindcad dependenta jonctiune |x|(BD,DE) este
inclusa, adicd nu e definita pe multimea universala.

DJ5. Fie |[X|(Ry,....Rn), A¢R;...Ry si YcU. Dacd |x|(Ry,...,Rn,YA) atunci
|X[(R1,....Rm,Y).

Exemplul 4.17. Fie |x|(BCD), Y = DE si A¢BCD. Atunci |x|(BCD,DEA) |=

|X|(BCD,DE). Intrucét dependenta |x|(BCD,DE) e inclusa, tabloul nu poate fi utilizat
pentru verificarea acestei reguli.

Regulile DJ4 si DJS contin dependente jonctiune incluse. Vom combina aceste
reguli pentru obtinerea unei reguli DJ6 echivalente, dar care antreneazd numai
dependente jonctiune definite pe multimea universala.

DJ6. Daca |x|(Ry,...,Rn,Y), |X|(Si,...,Sk) si {A| A apartine cel putin la doua
scheme S;,S;} Y, atunci |X|(Ry,...,.Rm,S1NY,...,SkNY).

Exemplul 4.18. {|X|(AC,AB,BDE) |x|(ABD,CDE)} |={|x|(AC,ABD,BD,DE).
Aceastd inferenta poate fi verificata, utilizand tabloul.

Pentru dependentele jonctiune nu este gasitd o multime completd de reguli de
inferentd. Probabil ca nici nu exista.

4.11. Exercitii
4.1. Fie relatia r(ABC) din fig.4.12.

(a) Sa se arate ca relatia r(ABC) satisface dependenta multivaloare
A—>—B.

(b) Sa se construiasca din r(ABC) patru relatii diferite, fiecare continand
cate trei tupluri si sa se arate cd dependenta A——B nu e valida in
nici o relatie.

(c) Sa se construiasca din r(ABC) sase relatii diferite a cate doua tupluri.
Sa se arate ca patru din ele satisfac dependenta multivaloare A——B,
iar doud nu o satisfac.

'r |[A |B |C
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4.2.
4.3.
4.4.

4.5.

4.6.

4.7.

4.8.

4.9.

4.10.

4.11.

4.12.

4.13.

Fig.4.12.

Sa se infirme ca, daca ZcW si X—>—Y, atunci XW—>YZ.
Sa se infirme ca, daca X—>—Y, atunci X—>Y.

Fie relatia (ABCDEFGHIJ) si M={AB—>—DEFG, CGJ>—ADHI}. Sa se
calculeze DEP(ACG]J).

Fie relatia r(ABC) si J={AB—C, C—>A}. Sa se arate ca relatia r(ABC) nu
satisface dependenta jonctiune |X|(AB, AC).

Fie U=ABCDEFGH si J={B—E, C—>E, EF—>G, G>ABH}. Sa se arate ca
schema bazei de date Db={ABFG, BC, CDFH, AEH} se bucura de
proprietatea jonctiunii fara pierderi.

Sa se arate cd dependenta jonctiune |X|(Ry,...,Ry) asupra U= R;...R,, este
triviald, daca si numai daca Ri=U pentru carevai, 1 <1 <m.

Sa se completeze cu tupluri relatia r(ABCDE) din fig.4.12, ca sa satisfaca
dependentele multivaloare A—>—BC si CD—->—BE

It A |B |C |[D |E
a |b |C |di e
a1 by Ci dy €1
a |b |C |d e

Sa se descrie clasa de dependente multivaloare ce pot fi deduse din
dependenta functionala X—Y.

Sa se gaseascda DEP(AC) pentru multimea de dependente multivaloare
definite pe schema R=ABCDEI.

Sa se arate ca o relatie r(R) nu poate fi descompusa fara pierderi in doua
relatii cu schemele R; si R,, unde R;#R si Ry,#R, atunci si numai atunci cand
in r sunt valide numai dependente multivaloare triviale.

Fie relatia r(ABCDE) si fie F={A—>C, B—»>C, C—»D, DE—-C, CE—>A} o
multime de dependente functionale valide in r. Sa se arate ca in r e valida si

dependenta jonctiune |x|(AD, AB, BE, CDE, AE).

Fie R = ABCDE si M={E—»>—B, AE—>—C}. Sa se arate ca multimea M de
dependente multivaloare este noncontradictorie.
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Capitolul 5
PROIECTAREA BAZELOR DE DATE

Prin proiectarea bazei de date, aici se subintelege proiectarea unei scheme logice
care ar inlatura aparitia unor anomalii in lucrul cu baza de date, asigurand totodata
facilitati si performante sporite la exploatarea ei.

Anomaliile care apar in lucrul cu baza de date sunt cunoscute sub anomalii de
actualizare a datelor. Ele sunt puse in legaturd cu dependentele care se manifesta intre
atribute. O asemenea abordare a anomaliilor de actualizare permite caracterizarea
riguroasa a gradului de perfectiune a schemei bazei de date si face posibila definirea
unor tehnici formale de proiectare a unor astfel de scheme.

Prelucrarea datelor o perioada de timp, cum se intampld in bazele de date, poate
provoca o serie de probleme personalului responsabil de mentinerea integritatii datelor.
Anomaliile in date cum ar fi datele duplicate sau pierderile de informatii pot aparea,
daca datele nu sunt organizate intr-un mod rezonabil. In ce constdi o organizare
rezonabila a datelor? Cercetdrile la zi si experienta acumulata in domeniul proiectarii
bazelor de date au aratat ca unele aranjari de date lucreaza mai bine decat altele. S-au
elaborat tehnici de analizd a datelor si organizare a lor iIntr-o structurd flexibild si
stabila.

Procesul de normalizare constd in aplicarea unui set de reguli predefinite asupra
unei aranjari a datelor cu scopul reducerii structurii complexe si transformarii lor in
structuri mai mici si stabile ce vor facilita manipularea si mentinerea datelor.

La fiecare pas o reguld este aplicata, datele pot fi restructurate si cand regula este
satisfacuta se spune ca datele sunt intr-o forma normala.

Deci normalizarea este o abordare formald de analiza si grupare a datelor in
structuri mai eficiente ce se pot acomoda viitoarelor actualiziri. In afari de aceasta
normalizarea minimizeaza impactul ce poate avea loc asupra aplicatiilor in procesul
actualizarii bazei de date.

Pentru a produce o bazd de date bine proiectata de obicei se porneste de la relatii
nenormalizate si printr-o serie de pasi se descompun structurile de date pentru a obtine
schema finala a bazei de date.

5.1. Prezumtia schemei universale

Materia expusd pand acum (si mai departe) presupune cd toatd multimea de
atribute formeaza schema unei relatii “mari” §i toate constrangerile asupra atributelor
sunt constrangeri ale acestei scheme.

Unul din scopurile, pe care si le propune sa le atingd modelul relational este
eliberarea utilizatorului de a specifica cdile de acces la date. Aceastd problema e
cunoscuti sub denumirea de problema navigatiei logice. Insi, daca baza de date consti
din mai multe relatii independenta navigatiei logice nu este asigurata.

De exemplu, fie baza de date are doua relatii angajati(FUNCTIONAR
DEPARTAMENT) si departamente(DEPARTAMENT MANAGER). Pentru a obtine
asocierile FUNCTIONAR MANAGER se jonctioneaza relatiile angajati i
departamente $1 apoi relatia obtinutd se proiecteaza pe atributele FUNCTIONAR si
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MANAGER. Dar indicarea operatiilor si este specificarea cailor de acces. Daca baza de
date se restructureazd, reprezentandu-se printr-o singurd relatie, atunci trebuie sd se
modifice corespunzator si programele ce specifica jonctiunea.

Formuland o interpelare (cerere) la baza de date ce se referd la mai multe relatii
din baza de date e comod a interpreta lumea reald ca o singurd relatie, schema careia
include toate atributele din schemele relatiilor bazei. Aceasta relatie se numeste relatie
universald, iar schema ei — schema relatiei universale sau schema universala.

Modelul relatiei universale realizeaza complet independenta navigatiei logice,
excluzand astfel definirea unor cdi de acces neoptimale din partea unor utilizatori
neinitiati. Deci acest model faciliteaza interactiunea sistem-utilizator, cerdnd de la
ultimul doar cunoasterea atributelor si semanticii.

Cea mai strictd forma de realizare a relatiei universale constd in construirea
propriu-zisa a bazei de date dintr-o singura relatie pe multimea de atribute universald U.
Dar aici apar multe dezavantaje. In primul rand, nu toate tuplurile vor avea valori
definite. In al doilea rand, pastrarea tuturor datelor intr-o singura relatie inevitabil va
genera o serie de anomalii de actualizare.

De aceea, realmente, baza de date constd dintr-o multime de relatii normalizate
definite pe submultimi de atribute ale schemei relatiei imaginare universale. Insa in
acest caz baza de date trebuie sa satisfaca unele conditii.

Una din conditii presupune ca baza de date trebuie sa posede proprietatea
jonctiunii fara pierderi. Aceasta problema a fost abordata in capitolul precedent.

A doua — ca descompunerea relatiei universale imaginare conservd dependentele.
Aceasta cerintd va fi considerata 1n acest capitol.

A treia conditie presupune ca atributele in schema universald joaca un singur
“rol”. Astfel ambiguitatile sunt excluse. Daca numele exprima diverse notiuni problema
se solutioneaza prin renumirea atributelor sau divizarea unui atribut in mai multe .

5.2. Descompunerea relatiilor cu conservarea
dependentelor

S-a constatat cd e binevenit ca descompunerea unei relatii (inclusiv celei
universale) sd posede proprietatea jonctiunii fard pierderi. Aceasta este garantia ca
relatia poate fi refdcuta din proiectiile sale.

O altd importanta proprietate a descompunerii unei relatii r(R) pe multimea de
scheme Ry,...,R, unde R=R; Ry, constd cd multimea de dependente valide in r(R) sd
se deduca din dependentele valide in proiectiile mr(1), ..., TrRm(T).

Definitia 5.1. Fie F o multime de dependente functionale asupra schemei R.
Proiectia multimii F asupra unei multimi de atribute Z, notatd nz(F), este multimea de
dependente X—Y din F™ si XYZ.

Sé observdm ca dependenta X—Y nu neapdrat trebuie sa apartind multimii F. E de
ajuns ca ea si apartin inchiderii F*, adicd F|=X—Y.

Definitia 5.2. Fie relatia r(R) este descompusa pe multimea de scheme R;,..., R,
unde R=R;...R,, si fie o multime F de dependente asupra R. Vom spune ca
descompunerea relatiei r(R) asupra Ry,..., Ry, conserva dependentele F, daca

(Ri(F) ... Umpe(F)} | =F.
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Tendinta de conservare a dependentelor e fireascd. Dependentele sunt
constrangeri de integritate asupra relatiilor cu schema data. Daca din dependentele
proiectate nu ar urma multimea F, atunci s-ar gasi o descompunere 7ri(1),..., Trm(T) @
relatiel r(R) ce nu satisface multimea de dependente F, dar poseda proprietatea
jonctiunii fara pierderi.

Exemplul 5.1. Fie relatia r(ORAS ADRESA COD), unde ADRESA este
denumire de strada, numar de casa, iar COD este codul oficiului postal ce deserveste o
anumita adresd. In aceasta relatie avem valide urmitoarele dependente functionale

F = {ORAS ADRESA —COD, COD—ORAS}.
Adica adresa completd determind functional codul postal, dar codul postal e de ajuns
pentru a determina orasul. Descompunerea relatiilor r asupra schemelor ORAS COD si
ADRESA COD posedi proprietatea jonctiunii fira pierderi. Intr-adevar, intrucat
COD—ORAS, atunci COD—»>—>ORAS. Dar conform teoremei 4.3 relatia r se
descompune fara pierderi in doua relatii definite pe schemele de mai sus.

Proiectia multimii de dependente F asupra schemei ADRESA COD produce
numai dependente triviale ce urmeaza din axioma reflexivitdtii, in timp ce proiectia
multimii F pe schema COD ORAS produce dependenta COD—ORAS si dependentele
triviale. Deci

{mabresA con(F) U mcop oras(F) } [ZF.

Din altd parte descompunerea unei relatii poate conserva dependentele, dar sa nu
posede proprietatea jonctiunii fara pierderi.

Exemplul 5.2. Fie relatia r(ABCD) si fie multimea F={A—B, C—D} de
dependente functionale valide in r. Descompunerea relatiei r in mag(r) $i Tep(r) conserva
dependentele din F, insi ea nu poseda proprietatea jonctiunii fara pierderi. Intr-adevir,
tabloul ce defineste descompunerea aratd ca in fig.5.1. Asupra acestui tablou nu pot fi
aplicate F-regulile si intrucat el nu contine un tuplu-scop, descompunerea nu poseda
proprietatea jonctiunii fara pierderi.

[tab [A [B [C |D
a a |biz |bu
by [ by |a3 |a4

Fig.5.1.

In capitolul 1 s-a definit notiunea de cheie a unei relatii sau a unei scheme si sau
discutat problemele legate de aceastd notiune. E evident ca notiunea de cheie este in
stransa corelatie cu notiunea de dependentd functionald. Prin urmare, aici ne vom opri
asupra repetarii notiunii de cheie In termenii dependentelor functionale.

Vom presupune mai departe, cand vom avea nevoie, ca schema unei relatii consta
din doua componente S=(R, F), unde R este propriu-zis schema, iar F multimea de
dependente definite pe multimea R.

Definitia 5.3. Fie S=(R, F) o schema relationala. O submultime de atribute K a
schemei R se numeste supercheie pentru schema S, daci K—R este in F'. Submultimea
de atribute K din R se numeste cheie, daca K e supercheie si pentru orice submultime
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proprie K' a supercheii K dependenta K' >R nu este in F". Dependentele de forma
K—R, unde K este cheie sau supercheie a schemei S, le vom numi dependente cheie.

Exemplul 5.3. Fie schema relationald S=(ABCDEFG, {A—BCF, C—»D, BD—>E,
EF—G}). Sa gasim cheile si supercheile acestei scheme.

Calculam A"™=ABCDEFG, C'=CD, (BD)=BDE si (EF)"=EFG. Intrucat atributul
A determina functional toate atributele schemei, el este cheie. Uniunea atributului A cu
orice submultime din BCDEFG formeaza supercheile schemei S.

5.3. Anomalii si redundante

De ce o schema a bazei de date poate fi “rea”? Anomaliile, care apar in lucrul cu
baza de date, se produc datoritd dependentelor “nedorite” care se manifestd intre
atributele din cadrul schemelor relatiilor din baza de date. Aceste dependente determina
extrem de dificil lucrul cu ea.

Deci, in primul rand, o schema poate fi ineficienta fiindca contine o multime de
date redundante.

In al doilea rand, ca o consecinti a primei cauze, actualizarea unei baze
redundante poate duce la situatia cand ea va contine fapte logic contradictorii. O parte
de date pot ramane nemodificate. Deci o baza de date “rea” duce la aparitia unor
inconsistente la modificarea datelor.

In al treilea rand, o bazi de date “rea” poate limita posibilitatea de inserare a
datelor. Intr-o relatie nu pot fi introduse date despre o entitate pana nu se cunosc alte
date conform restrictiilor de integritate ale entitatii.

In al patrulea rand, pot apirea pierderi de date la stergere. In mod normal, prin
operatia de stergere trebuie sd se poatd elimina din baza de date numai datele pe care
dorim sa le stergem. Atunci cand, concomitent cu aceste date sunt sterse si altele, care
nu mai pot fi reconstruite din baza de date, spunem ca la operatia de stergere se produc
pierderi de date.

5.4. Forma normala unu

Precum s-a mentionat n capitolul 1, domeniile atributelor sunt simple, adica ele
sunt atomice (nu pot fi descompuse din punctul de vedere al sistemului de gestiune al
bazei de date). Cu alte cuvinte, valorile ce le pot primi atributele nu sunt liste, multimi
sau alte structuri complexe.

Definitia 5.4. Schema relationala R se gaseste in forma normala unu, daca pentru
orice atribut A din R valorile din dom(A) sunt atomice. Schema unei baze de date se
gaseste In forma normald unu, daca orice schema relationala din ea este in forma
normala unu.

Forma normald unu este forma de bazd a relatiilor, care figureaza ca cerinta
minimald la majoritatea SGBD-urilor. Toate exemplele de relatii considerate pand aici
au fost in forma normala unu.

Definirea notiunii de valoare atomica e destul de dificild. Valoarea atomica dintr-o
aplicatie 1n alta aplicatie poate fi consideratd nonatomica. De aceea ne vom conduce de
urmatoarea reguld: atributul nu este atomic, daca in aplicatii el se utilizeaza pe parti.
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In general se cunosc doui tipuri de atribute nonatomice. Unul din ele sunt listele
sau multimile de valori.

| camin NUME_STUDENT CAMERA
Ionescu, Vasilachi 301
Popovici 302
Garlea, Efim 303
Fig.5.2(a)
camin NUME_STUDENT CAMERA
Tonescu 301
Vasilachi 301
Popovici 302
Garlea 303
Efim 303
Fig.5.2(b)

Exemplul 5.4. Relatia camin din fig.5.2(a) nu se afla in forma normala unu,
fiindca atributul NUME STUDENT nu e atomic.

Aducerea relatiei camin in forma normald unu presupune eliminarea listelor de
valori. Pentru orice valoare din lista pe care o poate primi atributul NUME STUDENT
se formeaza un tuplu aparte, continand numele studentului si camera unde locuieste.
Relatia camin adusa in forma normald unu arata ca in fig.5.2(b).

Alt tip de atribute nonatomice sunt atributele compuse.

| data nastere | NUME_STUDENT | DATA NASTERE
Ionescu 9 ianuarie 1979
Vasilachi 21 februarie 1978
Popovici 15 decembrie 1977
Garlea 6 iunie 1979
Efim 9 ianuarie 1978
Fig.5.3(a)

Exemplul 5.5. Relatia data_nastere din fig.5.3(a) nu este in forma normald unu,
daca dorim sa avem accesul la unele componente ale atributului DATA NASTERE.

Pentru a aduce relatia data nastere in forma normald unu atributul compus
DATA NASTERE se divizeaza in trei atribute ZI, LUNA, AN. Noua relatie
data_nastere din fig.5.3(b) se gaseste In forma normala unu.

| data_nagstere | NUME_STUDENT | ZI LUNA AN
Ionescu 9 | ianuarie 1979
Vasilachi 21 | februarie 1978
Popovici 15 | decembrie | 1977
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Garlea iunie 1979
Efim 9 | ianuarie 1978

Fig.5.3(b)

o)

Utilitatea formei normale unu este destul de evidenta. Listele de valori distrug
structura naturald dreptunghiulara a unei relatii. Este extrem de greu sa te referi la un
element din grupul de valori, fiindca trebuie specificatd cumva pozitia valorii cautate.
Si, bineinteles, cd operatia de actualizare nu poate fi efectuatd. Cu atdt mai mult, ca
cheia NUME STUDENT a relatiei camin nu poate fi specificatd in cazul unei liste de
valori.

In afara de aceasta, diverse parti ale unui atribut partitionat pot si se comporte in
mod diferit din punctul de vedere al dependentelor. Presupunem ca in prima relatie
data_nastere din fig.5.3(a) s-a adaugat atributul SEMN valorile cdruia sunt semnele
zodiacului. Tot ce se poate de facut in aceastd relatie este sd stabilim dependenta
functionala DATA NASTERE—SEMN. Dar aceastd constringere de integritate
permite ca doi indivizi nascuti in aceeasi zi si aceeasi luna, dar ani diferiti, sd aiba
semne diferite ale zodiacului.

Relatia a doua data nastere din fig.5.3(b) este lipsita de acest dezavantaj, fiindca
aici se poate defini dependenta functionali ZI, LUNA—SEMN, ce corespunde
semanticii semnului zodiacului, care nicidecum nu depinde de anul in care este nascutd
persoana datd, ci numai de ziua si luna nasterii. Deci unul din avantajele formei normale
unu constd in aceea ca ea poate exprima dependentele la asa grad de detaliere, de care
avem nevoie.

5.5. Forma normala doi

Aparitia formei normale doi a fost motivatd de reducerea redundantei si
eliminarea unor anomalii ce apar la actualizarea schemelor in forma normala unu.
Consideram relatia r din fig. 5.4.

| r DISCIPLINA PROFESOR | GRUPA | SEF GR
Baze de date Popescu CIB-941 | Vasilachi

Programarea logicd | Petrache CIB-942 | Garlea
Structuri de date Ciobanu CIB-942 | Garlea
Cerc. operationale | Cazacu CIB-942 | Garlea

Fig.5.4. Relatia r in forma normala unu

Relatia r(DISCIPLINA PROFESOR GRUPA SEF_GR) este constransi de doui
dependente functionale: GRUPA—SEF_GR, semnificind ci grupa de studenti are un
singur sef si GRUPA DISCIPLINA—PROFESOR ce presupune ci o disciplini intr-o
grupa de studiu este predatd de un singur profesor. Este evident ca singura cheie a
acestei relatii este multimea {GRUPA DISCIPLINA}.

Relatia data se giseste in forma normald unu. Dar sd observam dezavantajele ce le
poseda o relatie cu astfel de schema.

In primul rand, sunt limitate posibilititile de inserare a datelor. In relatia r nu pot
fi introduse date despre o grupa, adica seful grupei, decat atunci cand se cunoaste macar

83



o disciplind ce va fi predatd in aceastd grupa. Atributul DISCIPLINA face parte din
cheie si nu poate avea valoare nedeterminata.

In al doilea rand, pot fi pierderi de date la stergere. De exemplu, in situatia cand
disciplina Baze de date nu se mai predd grupei 941 tuplul dat trebuie sters. insi
stergerea acestui tuplu din relatia consideratd determina pierderea datelor despre seful
grupei 941, Intrucat acestei grupe nu se mai predau de acum nici o disciplind (fie din
cauza ca pentru aceasta grupa s-a terminat semestrul de studiu mai devreme 1n legatura
cu plecarea la practica).

In al treilea rand, persisti o redundanta de date. De exemplu, faptul ca Gérlea este
seful grupei CIB-942 se repeta de trei ori.

Aceasta redundantd implica al patrulea dezavantaj: aparitia unor inconsistente la
modificarea datelor. Presupunem cd s-a schimbat seful grupei 942. Modificarea
tuplurilor poate duce la aparitia inconsistentelor, daca numele sefului de grupa nu este
actualizat in toate tuplurile. In mod normal, numele sefului grupei trebuie de scris o
singura data, lucru posibil de realizat numai daca datele despre grupa s-ar pastra intr-o
relatie separata.

Din punctul de vedere al actualizarii fard anomalii §i indepartarii redundantei,
pastrarea datelor In doua relatii r;s1 1> (vezi fig. 5.5(a), 5.5(b)) e binevenita.

| 1 DISCIPLINA PROFESOR | GRUPA
Baze de date Popescu CIB-941
Programare logicd | Petrache CIB-942
Structuri de date Ciobanu CIB-942
Cerc. operationale | Cazacu CIB-942

Fig.5.5(a) Relatia r;

| r, | GRUPA SEF
CIB-941 | Vasilachi
CIB-942 | Garlea

Fig.5.5(b) Relatia r,

Este evident ca relatia r se restabileste din risi 1y, adicd r = ry |X| 1,. In afard de
aceasta, au disparut anomaliile de actualizare si ne-am eliberat de careva redundanta.
Sa trecem la expunerea strictd a formei normale doi.

Definitia 5.4. Fie relatia r(R) si AeR. Atributul A se numeste primar, daca el
apartine unei chei a schemei R si nonprimar in caz contrar.

Definitia 5.5. Fie X—>A o dependentd functionald netriviala. Atributul A este
partial dependent de X, daca existd o submultime proprie Y a multimii X si Y—A.
Daca nu existd o astfel de submultime proprie, se spune ca A depinde complet de X.

Exemplul 5.6. Fie F={DISCIPLINA GRUPA — PROFESOR, GRUPA—SEF}
asupra schemei R=DISCIPLINA PROFESOR GRUPA SEF. Aici atributul SEF depinde
partial de DISCIPLINA GRUPA, iar atributul PROFESOR depinde complet de
DISCIPLINA GRUPA. intrucit multimea de atribute {DISCIPLINA, GRUPA} este
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singura cheie a schemei R, atributele DISCIPLINA si GRUPA sunt primare, iar
PROFESOR si SEF sunt nonprimare.

Definitia 5.6. Schema unei relatii R se gaseste in forma normala doi in raport cu
multimea de dependente functionale F, daca ea se gaseste in forma normald unu si orice
atribut nonprimar nu depinde partial de careva cheie a schemei R. Schema bazei de date
se gaseste in forma normald doi, daca orice schema relationald a ei se gaseste in forma
normala doi.

Exemplul 5.7. Fie R si F din exemplul 5.6. Schema bazei de date Db={R} nu se
gaseste in forma normald doi, fiindcd atributul SEF depinde partial de cheia
{DISCIPLINA, GRUPA}. Dar schema Db={DISCIPLINA PROFESOR GRUPA,
GRUPA SEF} bazei de date din fig.5.5(a) si 5.5(b) se giseste in forma normala doi.

Intr-adevar, in schema relationald R, = DISCIPLINA PROFESOR GRUPA,
atributul PROFESOR este nonprimar si el depinde complet de cheia DISCIPLINA
GRUPA. Cheia schemei R, = GRUPA SEF este atributul GRUPA. Deci singurul atribut
nonprimar ¢ SEF care depinde complet de cheie.

Problema determinarii, daca un atribut e primar e legatd de problema gasirii
cheilor unei relatii. Prin urmare, determinarea dacd o schema se gaseste in forma
normala doi e o problemd NP-completa.

5.6. Forma normala trei

Considerdm relatia r(STUDENT DISCIPLINA PROFESOR COD PROF) din
fig.5.6.

| r STUDENT DISCIPLINA PROFESOR | COD PROF
Vasilachi | Baze de date Popescu P.021
Marin Baze de date Popescu P.021
Gutu Baze de date Popescu P.021
Vasilachi | Programarea logica | Petrache P.024

Fig.5.6. Relatia r(STUDENT DISCIPLINA PROFESOR
COD_PROF) in forma normala doi

Relatia r este constransa de urmatoarele dependente functionale:

STUDENT DISCIPLINA—COD_PROF,

COD_PROF—PROFESOR,

PROFESOR—COD_PROF.

Cheia acestei relatii e formati din doui atribute STUDENT si DISCIPLINA. Deci ele
sunt primare. Atributele PROFESOR si COD PROF sunt nonprimare. Intrucit ele
depind complet de cheie, relatia r se gdseste in forma normala doi.

Dar s observam ca si aceasta relatie nu e lipsita de unele anomalii.

In relatia r nu poate fi inserat numele unui profesor si codul lui, decat atunci cand
acest profesor predd macar o disciplind Tn momentul dat. Deci in r se manifesta
anomalia de inserare a datelor.

In situatia, cand profesorul Petrache nu mai preda disciplina Programarea logica,
operatia de stergere a acestui tuplu determina pierderea codului acestui profesor. Deci
schema datd nu e libera nici de anomaliile de stergere a datelor.
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In afara de aceasta, perechea de date <Popescu P.021> se repetd de atétea ori cati
studenti ascultd prelegerile profesorului Popescu. Prin urmare, persistd o redundanta,
care poate duce la aparitia anomaliilor de modificare si inconsistentd a datelor. De
exemplu, dacd codul profesorului Popescu se va schimba cu P.022, atunci neaparat
trebuie modificate toate tuplurile (dar nu se stie numarul lor) si de facut substituirea
corespunzatoare. O singurd greseald poate duce la violarea dependentelor
PROFESOR—COD_PROF si COD_PROF—-PROFESOR.

Aceste anomalii pot fi eliminate, daca relatia r se descompune in doua relatii r; $i
r, din fig.5.7(a) si 5.7(b). In afari de aceasta, relatia r poate fi restabilita prin jonctiunea
proiectiilor sale r; sirs. Existenta jonctiunii fara pierderi este evidenta.

[ 1 STUDENT DISCIPLINA COD PROF
Vasilachi Baze de date P.021
Marin Baze de date P.021
Gutu Baze de date P.021
Vasilachi Programarea logicd P.024

Fig.5.7(a). Relatia ro(STUDENT DISCIPLINA COD_PROF)

| n PROFESOR COD PROF
Popescu P.021
Petrache P.024

Fig.5.7(b). Relatia ro(COD_PROF PROFESOR)

Definitia 5.7. Fie relatia r(R), X,YCR si AeR. Vom spune ca atributul A depinde
tranzitiv de X prin Y, daca sunt satisfacute conditiile:

(1) X-Y,

(2) Y—/—X (adica X nu depinde functional de Y),
3) Y-A

(4) AeXY.

In aceastd definitie, conditiile (1) si (3) implici X—A conform regulii
esentiala, in caz contrar X—A poate fi dedusa cu ajutorul reflexivitatii (daca AeX) sau
cu ajutorul regulii proiectivitatii (dacd A€Y).

Exemplul 5.8. Consideram relatia din fig.5.6. Atributul nonprimar PROFESOR
este tranzitiv dependent de cheia {STUDENT, DISCIPLINA} prin COD_PROF fiindci

(1) STUDENT _ DISCIPLINA— COD _PROF  (intrucit {STUDENT,

DISCIPLINA} e cheie si deci determina toate atribuitele din schema relatiei
0,

(2) COD_PROF—/—>STUDENT DISCIPLINA,

(3) COD_PROF—PROFESOR,

(4) PROFESORgSTUDENT DISCIPLINA.

Definitia 5.8. Schema R se gaseste in forma normala trei in raport cu o multime
de dependente functionale F, daca R se gaseste in forma normald unu si orice atribut
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nonprimar nu depinde tranzitiv de careva cheie a schemei R. Schema bazei de date
Db={Ry, ...,Rn} se gaseste in forma normala trei, daca orice schema relationald R;e Db,
1<1<m, se gaseste in forma normala trei.

Exemplul 5.9. Schema relatiei din fig.5.6 nu se gaseste in forma normald trei,
fiindcd, cum s-a vazut in exemplul 5.8, atributul nonprimar PROFESOR depinde
tranzitiv de cheia {STUDENT, DISCIPLINA}. In schimb, schema bazei de date din
fig.5.7(a) si 5.7(b) Db = {STUDENT DISCIPLINA COD PROF, COD PROF
PROFESOR} se géaseste in forma normala trei.

Intr-adevir, si examinim pe rand schemele relationale din Db. Cheia relatiei 1
este {STUDENT, DISCIPLINA}. Atributele antrenate in aceasti cheie sunt primare.
Singurul atribut nonprimar este COD_PROF. El nu depinde tranzitiv de {STUDENT,
DISCIPLINA}. Deci relatia r; (sau schema ei) se giseste in forma normala trei.

Cat priveste relatia 1, in ea sunt valide dependentele functionale
COD_PROF—PROFESOR si PROFESOR— COD PROF. Deci r, are doua chei
COD_PROF si PROFESOR. Intrucat schema relatiei r, nu contine atribute nonprimare
ea este in forma normala trei.

E fireascd intrebarea, care este corelatia dintre forma normald trei i forma
normala doi. Raspunsul il dd urmétoarea teorema.

Teorema 5.1. Schema unei relatii ce se gaseste in forma normala trei se gaseste si
in forma normala doi.

Demonstratie. Teorema poate fi reformulata in felul urmator: daca schema unei
relatii nu se gaseste in forma normald doi, atunci ea nu se gaseste nici in forma normala

Fie schema relationald S=(R,F) si presupunem ca atributul nonprimar A e partial
dependent de o cheie, fie K. Adica K—»>AeF™ si K'>AeF", unde K'cK. Conform
regulii reflexivitatii, K'K implici K—>K'eF" si atunci conditia (1) a definitiei 5.7 ¢
satisfacuta. Conditia (2) tot e satisfacutd, adica K'@zK, fiindca in caz contrar K nu este
cheie. Conditia (3) urmeaza din ipoteza, iar conditia (4) e satisfacuta din presupunerea
cd A este atribut nonprimar, adica nu apartine cheii K si deci nici lui K'. Prin urmare,
atributul nonprimar A depinde tranzitiv de cheia K.

Exemplul 5.10. Schema bazei de date Db={DISCIPLINA PROFESOR GRUPA,
GRUPA SEF!} din fig.5.5(a) si 5.5(b) se gdseste in forma normali trei, deci se giseste si
in forma normala doi.

Intr-adevir, schema R; = DISCIPLINA PROFESOR GRUPA se giseste in forma
normali trei, fiindcd cheia e {DISCIPLINA, GRUPA}, iar singurul atribut nonprimar
este PROFESOR si el nu depinde tranzitiv de cheie. Cheia schemei R, = GRUPA SEF
este atributul GRUPA. Atributul nonprimar SEF nu depinde tranzitiv de GRUPA.

E usor de observat, din cele expuse mai sus, cd definitia formei normale trei poate
fi formulata si altfel.

Definitia 5.9. Schema unei relatii se gaseste in forma normala trei, daca orice
atribut ce depinde tranzitiv de cheie este primar.

Atunci putem formula urmatoarea teorema.

Teorema 5.2. Schema R se gaseste in forma normala trei in raport cu multimea de
dependente functionale F, daci pentru orice dependenti netriviali X—>AeF"
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(1) X este supercheie pentru R
sau

(2) A este atribut primar.

Demonstratie. Fie X—A o dependenta netriviala si fie K o cheie a schemei R. Din
definitia 5.9 reiese cd nu e necesard examinarea cazului, cand A este atribut primar.
Conditia (2) e evidentd. Sa aratam ca pentru orice atribut nonprimar A, dependenta
K—A nu este tranzitivd. Dacd presupunem ca conditia (1) nu e satisfacutd, atunci
K—XeF" (fiindei K e cheie) si X—/~—>K. Dar aceasta este dependenta tranzitivd a
atributului nonprimar de cheie.

Exemplul 5.11. Fie schema bazei de date Db = {(AC, {C—A}), (ABE,
{AE—B}), (BCDEF, {BF—>C, CD—EF, EF>CD})}.

Este usor de constatat ci schema Db se gaseste in forma normala trei. Intr-adevir,
schemele relationale R; = (AC, {C—A}) si R, = (ABE, {AE—>B}) se gasesc in forma
normala trei fiindca nu au dependente tranzitive. Sa examinam schema R; = (BCDEFE,
{BF—>C, CD—EF, EF—>CD}). Schema Rj; are trei chei BCD, BDF si BEF.
Dependentele tranzitive BCD—EF, BDF—C, BEF—CD includ numai atribute primare
(ele toate fac parte dintr-o cheie). Prin urmare si schema Rj3 este in forma normala trei.

5.7. Forma normala Boyce-Codd

Forma normald trei nu interzice dependenta tranzitiva a atributelor primare de
cheie. Insa si unele relatii in forma normald trei nu sunt lipsite de anomaliile de
actualizare a datelor.

| r ORAS | ADRESA | COD
0] a Ci
01 a Ci
01 a3 Ci
01 a4 C2

Fig.5.8. Relatia r(ORAS ADRESA COD)
in forma normala trei

Exemplul 5.12. Considerim relatia r(ORAS ADRESA COD) din fig.5.8
examinata si in exemplul 5.1. Relatia r satisface dependentele functionale ORAS
ADRESA—COD si COD—ORAS. Multimea de atribute {ORAS, ADRESA} formeazi
cheia relatiei. Atributul ORAS e primar. Nici un atribut nonprimar nu depinde tranzitiv
de aceasta cheie. Deci relatia r se afld in forma normala trei.

Insa, in ea nu putem introduce un tuplu ce contine date despre un oras si codul lui,
pana nu cunoastem adresa asociata de acest cod.

In afara de aceasta, in r se repeti perechea ORAS COD ce poate duce la aparitia
inconsistentelor la modificarea acestor date.

Daca relatia r e descompusd in doud relatii r; §i r; (precum sunt prezentate in
fig.5.9(a) si 5.9(b)), atunci aceste dezavantaje lipsesc.
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I COD ADRES
A
C1 ai
Ci ar
C1 as
Co a4

Fig.5.9(a). Relatia r;(COD ADRESA)

| ORAS COD
01 C1
01 (&)

Fig.5.9(b). Relatia r2(ORAS COD)

Definitia 5.10. Schema R se gaseste in forma normala Boyce-Codd in raport cu o
multime de dependente functionale F, dacid pentru orice dependenti X—>YeF',
determinantul X este o supercheie a schemei R. Schema bazei de date se gaseste in
forma normald Boyce-Codd, dacad orice schema relationala din ea se gaseste in forma
normald Boyce-Codd.

Exemplul 5.13. Considerand relatia din fig.5.8 ce satisface dependenta
functionala COD—ORAS, conchidem ca COD nu este supercheie. Deci schema acestei
relatii nu se gadseste in forma normala Boyce-Codd.

Examinam relatiile r; si r> din fig.5.9(a) si 5.9(b).

Cheia relatiei r; consta din toatd multimea de atribute {COD, ADRESA}. inr; nu
e valida nici o dependenta functionala, in afara celor triviale. Deci schema R; = COD
ADRESA se giseste in forma normald Boyce-Codd.

Relatia r, satisface dependenta functionala COD—ORAS. Atributul COD este
cheie, deci si supercheie. Prin urmare, r, se gaseste in forma normald Boyce-Codd.

Relatia r poate fi restabilita din proiectiile sale, r; si r,. Deci descompunerea datd
posedd proprietatea jonctiunii fard pierderi. insa descompunerea dati nu conserva
dependentele functionale. Dependenta ORAS ADRESA—COD validi in relatia r nu se
deduce din dependentele valide in relatiile r; i 1.

Din exemplul 5.13 putem face concluzia ca forma normala trei nu implica forma
normala Boyce-Codd.

Urmatoarea afirmatie stabileste legatura dintre forma normala Boyce-Codd si
forma normala trei.

Teorema 5.3. Daca schema R se gaseste in forma normald Boyce-Codd, atunci R
se gaseste si In forma normala trei.

Demonstratie. Validitatea acestei afirmatii urmeaza direct din definitia formei
normale Boyce-Codd si teorema 5.2.

89



5.8. Normalizarea prin descompunere

5.8.1. Aducerea schemelor in forma normala trei

Normalizarea este procesul de aducere a schemei intr-o formd normalad data.
Algoritmul FN3 aduce schema R 1n forma normala trei prin descompunere.

Algoritmul FN3 (R, F, Db)

Intrare: Schema R; F — o multime de dependente functionale definite pe schema R.
Iesire: Db — schema bazei de date in forma normala trei.

begin

1 k:=1;

2 Ri:=R;

3 for i=1 to k do

4 keys (R;,F,K);

5 AttrNP:=R;\ UK, VK;eK;

6 while 3 X>YeF" & X—R; & XNY=0 & XYCR; & YCAttrNP
do
begin

7 k:=k+1;

8 Ry:=XY;

9 RiZ: Ri \ Y;
end

10 DbZ:{Rl,..., Rk};

return (Db);
end.

La inceput vom porni de la ideea cd orice schema ce nu se giseste in forma
normala trei poate fi descompusa intr-o serie de scheme ce se gasesc in forma normala
trei. Descompunerea presupune divizarea unei scheme R n doud scheme R; si R, astfel
ca orice relatie r(R) ce satisface multimea datd de dependente F se proiecteazd fara

pierderi asupra schemelor R; si Ry, adicd r = mgy(r)|X|mro(r). Acest proces se repetd
asupra schemelor R, si Ry, bineinteles, pana subschemele formate sunt aduse in forma
normala trei.

In linia 3 variabila i denoti schema curenti, iar k numarul de scheme deja create.

Linia 4 determind multimea K de chei a schemei curente R;.

Linia 5 construieste multimea AttrNP de atribute nonprimare din R;.

Linia de baza a algoritmului este 6. Ea analizeaza daca schema curentd se gaseste
in forma normalad trei. Pentru fiecare dependentd valida in schema curenta cu
determinatul format numai din atribute nonprimare se verifica, daca determinantul ei
este supercheie. Daca nu, atunci conform teoremei 5.2 schema R; nu se gaseste in forma
normald trei. In acest caz (liniile 7-9) se produce descompunerea schemei R;: se
formeaza o noud schema din atributele implicate in dependentd, Ri=XY, iar schema R; e
substituitd de R; \ Y. Conform teoremei 4.3, aceastd descompunere poseda proprietatea
jonctiunii fara pierderi. Apoi continua analiza schemelor deja formate. Daca in cadrul
lor nu se mai manifestd dependente ce satisfac conditiile din linia 6, atunci schema
obtinutd se gaseste in forma normala trei.
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Exemplul 5.14. Consideram schema relationala R = DPOCSN, unde D e
disciplind, P — profesor, O — ora, C — clasa, S — student si N — nota. Presupunem ca pe
schema datd sunt definite urméatoarele dependente functionale:

D—P — orice disciplind e predata de un singur profesor;

OC—D —1ntr-o clasa in acelasi timp se preda o singura disciplina;

OP—C — profesorul intr-un anumit timp se gaseste intr-o singura clasa;

DS—N — orice student are o singura nota finala la o disciplina;

OS—C — studentul se gaseste la ora data intr-o singura clasa.

Sa se aduca schema R in forma normala trei.

De la inceputul algoritmului se formeaza schema R; = R. In linia 4 a fost gisita o
singurd cheie pentru R; si anume OS. Deci {D,P,C,N} formeaza multimea de atribute
nonprimare. Pentru a aduce schema R; la forma normald trei considerdim dependenta
functionala D—P care satisface toate conditiile din linia 6. Formdam o noud schema
(linia 8) R, = DP, iar R, este substituita de R; = DOCSN. Schema R, se gaseste in forma
normald trei, fiindca nu existd vre-o dependentd definitd pe aceastd schemd si sa
satisfaca conditiile liniei 6. Schema R; nu este in forma normala trei, fiindca existd o
dependenta, de exemplu, OC—D ce satisface conditiile liniei 6. Se formeaza a treia
schemd R3; = OCD, dar R; devine de acum egald cu OSCN. Este evident ca schema R;
se gaseste in forma normala trei. Schema R; de asemenea se gaseste In forma normala
trei, fiindcd singura dependentd, OS—C, definitd pe atributele schemei R; nu satisface
conditiile liniei 6.

Deci schema R s-a descompus fara pierderi in R;, R, si R3. Schema bazei de date
Db={R;,R3,R3} se gaseste in forma normala trei.

Sa mentionam ca schema Db={R,R,,R3} se gaseste si in forma normald Boyce-
Codd.

5.8.2. Aducerea schemei la forma normala Boyce-Codd

Adresandu-ne la definitia formei normale Boyce-Codd, un algoritm de aducere a
schemelor in aceasta forma poate fi prezentat astfel.

Algoritmul FNBC (R, F, Db)

Intrare: Schema R;
F- o multime de dependente functionale asupra schemei R.

Iesire: Db — schema bazei de date in forma normald Boyce-Codd.
begin

k:=1;

Ri:=R;

for i=1 to k do

while 3 X—>YeF" & X——R; & XnY=0 & XYCR; do

begin
k:=k+1;
Ri:=XY;
Ri=R;\Y;
end
DbZ:{Rl,..., Rk};
return (Db);

end
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Exemplul 5.15. Fie R = (ABCDEF, {AB—>E, AC—F, AD—B, B—>C, C—>D}).
S& se aducd schema R in forma normald Boyce-Codd.

R; = ABCDEF. Consideram pe rand dependentele functionale valide in R;.
Dependenta AB—E nu participi la descompunere, fiindei (AB)=ABCDEEF.
Consideram dependenti AC—F. (AC)" = ABCDEF, deci AC—F, de asemenea, nu
poate fi aplicatd la descompunerea schemei R;. Acelasi lucru putem spune si despre
dependenta AD—B, fiindci (AD) = ABCDEF.

Determinantul dependentei B—>C nu este supercheie, fiindei B"= BC. Deci R; se
descompune in doua scheme: R, = BC si R; = ABDEF. Schema R; evident se gaseste in
forma normala Boyce-Codd, fiindca constd numai din doud atribute. Altd dependenta,
ce poate fi aplicati de acum asupra schemei R; modificate, este B—>DeF", unde
BDcR;. Construim schemele R; = BD si R; = ABEF. Cheia schemei R3 este B, iar a
schemei R; - AB. Schema bazei de date in forma normald Boyce-Codd este
Db={(ABEF, {AB}), (BC, {B}), (BD, {B})}.

5.8.3. Dezavantajele normalizarii prin descompunere

Dat fiind faptul cd algoritmul FN3 necesitd calcularea cheilor schemei si
determinarea atributelor nonprimare, iar algoritmii FN3 si FNBC necesita examinarea
dependentelor din F* valide in schema curentd, complexitatea procesului de normalizare
nu e polinomiald. Acesta e primul dezavantaj.

Intr-al doilea rand, nu intotdeauna putem obtine un numar minimal de scheme
relationale normalizate dintr-o schema data.

Exemplul 5.16. Fie schema R = ABCDE si F = {AB—>CDE, AC»>BDE, B—C,
C—B, C—»D, B—>E}. Sa se aduca R in forma normala trei.

Cheile schemei R sunt K = {AB, AC}. Aplicdm pentru descompunere dependenta
C—D. Atunci

R,=CD, K;= {C};

R1 = ABCE, K1 = {AB, AC}

Mai departe pentru descompunerea schemei R; utilizam dependenta B—E:

R;=BE, K;= {B};

R] = ABC, K1 = {AB, AC}

Schema finala in forma normala trei este

Db = {(ABC, {AB, AC}),(CD, {C}), (BE, {B})}.

Existd, in schimb, altd descompunere cu mai putine scheme relationale. Daca
utilizim dependenta functionali B>DEeF", atunci obtinem schemele

R,=BDE, K, = {B};

R;=ABC, K, = {AB, AC}.

Deci, Db = {(ABC, {AB, AC}), (BDE, {B})}.

A treia problemd constd in aparitia dependentelor partiale In procesul
descompunerii schemelor. Aceste dependente genereaza scheme cu mai multe scheme
relationale decat e nevoie.

Exemplul 5.17. Fie schema R = ABCD si F = {A—>BCD, C—D}. Sa se aduca
schema R in forma normala trei.

Singura cheie a schemei R este A. Utilizdim dependenta BC—D pentru
descompunerea schemei R. Atunci
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R,=BCD, K, = {BC};

R1 = ABC, K1:{A}

In R, atributul D depinde partial de cheia BC, deci poate fi aplicatd dependenta
C—D pentru descompunerea schemei Rj:

Rs=CD, K3 = {C};

R,=BC, K,= {BC}.

Deci, schema bazei de date in forma trei este Db={(ABC, {A}), (BC, {BC}),
(CD, {C}}.

Insa, dacd pentru descompunere asupra schemei R e aplica deodata dependenta
C—D, atunci obtinem

R,=CD, K,= {C};

R1 = ABC, K1 = {A}

In acest caz Db={(ABC, {A}), (CD, {C})}. Ultima schemi a bazei de date este o
submultime a primei scheme.

Acest dezavantaj poate fi evitat, daca dependentele utilizate in descompunere sunt
reduse in stanga.

A patra problema este cd normalizarea prin descompunere nu Intotdeauna
conserva dependentele functionale.

Exemplul 5.18. Schema bazei de date obtinutd in exemplul 5.14 nu conserva
dependentele OP—C si DS—N. Schema bazei de date obtinutd in exemplul 5.15 nu
conserva dependentele AC—F si AD—B.

A cincea problemd consta in faptul ca normalizarea prin descompunere poate
produce scheme, in care dependentele, ce pot fi utilizate mai departe in descompunere,
sunt latente.

Exemplul 5.19. Fie pe schema R = ABCD e definitd multimea de dependente
functionale F = {A—B, B—>C}. Cheia relatiei R este AD. Dependenta A—B poate fi
utilizatd in descompunerea schemei R:

R,=AB, K,={A};

R] = ACD, K] = {AD}

S-ar parea ca schema R; se gaseste in forma normald trei, insa in R; exista
dependenta functionald latentda A—C, ce ar trebui sa fie utilizatd in descompunerea de
mai departe.

5.9. Normalizarea prin sinteza

In aceasta sectiune va fi prezentati o altd metoda de aducere a schemelor la forma
normala trei, ce nu genereazd problemele descrise 1n sectiunea precedenta.

Metoda propusa este o procedurd de sinteza, fiindca pleaca de la multimea de
dependente functionale F cu determinatii dintr-un singur atribut si produce schema
bazei de date Db={R,,..., Ry} asupra R= R;...R;,. Schema bazei de date trebuie sa
satisfacd urmatoarele patru conditii:

(1) Multimea de dependente formate de cheile fiecarei scheme R; trebuie sa fie o
acoperire a multimii initiale F de dependente functionale, adica F = {K—R; |
RieDb, 1<i<m, K - cheie}.

(2) Orice schema relationalad R; din Db se afla in forma normala trei.
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(3) Nu existd o schemad a bazei de date ce satisface conditiile (1) si (2) cu mai
putine scheme relationale.

(4) Orice relatie r(R) ce satisface F se descompune fard pierderi asupra
schemei Db, adica r=mng (1) X]...| X | trm(T).
Sa consideram aceste conditii.

Conditia (1) garanteaza ca descompunerea relatiei r asupra schemei Db conserva
dependentele functionale F. In afari de aceasta, conditia (1) ne asigurd ci unicele
dependente valide in R;, 1 <1 < m, au 1n calitate de determinanti cheile schemei R;.
Satisfacerea conditiei (1) este solutia problemei patru din sectiunea precedenta.

Conditia (2) este scopul principal al normalizarii si necesitatea ei a fost detaliat
studiata.

Conditia (3) ne ocroteste de scheme redundante, deci ea solutioneaza problemele
doi si trei din sectiunea precedenta.

Conditia (4) de asemenea a fost considerata.

Problema cinci din sectiunea precedentd nu apare gratie indeplinirii concomitente
a conditiilor (1) si (3). lar problema unu nu se mai pune, fiindcd complexitatea
algoritmului de sinteza descris mai jos este polinomiala.

Algoritmul SYNT (F, Db)

Intrare: F — o multimea de dependente functionale

Iesire: Db schema bazei de date in forma normala trei.

Se gaseste o acoperire nonredundantd F, a multimii F.

Se construieste o acoperire redusa 1n stdnga F; a multimii F,.

Multimea F, se partitioneaza in clase de echivalenta.

Se construieste o multime J in felul urmator. Fie J=. Pentru orice doud
dependente functionale din F, cu determinatii X s1 Y, unde XY, se
modifica J, J:=JU{X—>Y, Y—>X}. Pentru orice AeY, daca X—A se gaseste
in F,, atunci F:= F; \ {X—>A}. Acelasi lucru e valabil si pentru orice Be X.
Daca Y—>BeF,, atunci F:=F;\ {Y—>B}.

Se elimind dependentele tranzitive. Se giseste o multime F,'CF,, ce satisface
(F'Ul)" = (F,ud)" si nici o submultime proprie a multimii F,' nu satisface
conditia data. Apoi se includ dependentele din J in clasele de echivalenta a
multimii F,' si fie ¢ obtinem multimea G de dependente functionale.

Se construiesc schemele Rj,...R.. Fiecare schemd R; include atributele
dependentelor functionale din clasa de echivalenta i si in final obtinem
schema bazei de date Db:={R|, ..., Rp}.

Sa ne oprim acum asupra corectitudinii algoritmului. Algoritmul expus formeaza
un numar minimal de scheme relationale in Db.

Teorema 5.4. Daca Db este schema bazei de date sintetizate din multimea F,

atunci Db contine cel putin |Er,| scheme relationale.
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Demonstratie. Dependentele ce sunt incluse intr-o schema relationala R;, 1<1 <m,
au determinanti echivalenti. Deci Db contine atatea scheme in cate clase de echivalenta

este partitionatd multimea G (vezi algoritmul SYNT). Din lema 3.3 urmeazi |Eg|=|Ery|.

Dar e cunoscut faptul ca |Eg[>|EF,|, adica multimea nonredundanta consta dintr-un numar
minimal de clase de echivalenta.

Aceasta teorema ne garanteaza ca algoritmul de sinteza satisface conditia (3).

Conditia (1) este asigurata, fiindca F=F,=F,=G.

Conditia (2) e satisfacutd de pasul 5 al algoritmului ce elimind dependentele
tranzitive.

Acum sa vedem dacd e satisfacutd si conditia (4). Cu toate cad algoritmul de
sintezd solutioneazd toate cele cinci probleme din sectiunea 5.8.3, nu Intotdeauna
schema bazei de date poseda proprietatea jonctiunii fard pierderi. Adica nu intotdeauna
e satisfacutd conditia (4). Acest lucru nu se petrecea in cazul normalizdrii prin
descompunere.

Exemplul 5.20. Fie F={A—C, B—>C}. Algoritmul de sintezd genereaza schema
Db={R}, Ry}, unde

Ri=AC, Ki={A};

R,=BC, K,={B}.

Insa e usor de vazut ci relatia r(ABC) din fig.5.10 nu se descompune fara pierderi
asupra R; si Ry.

' r|A]B]|C
al b1 C1
ar bz Ci

Fig.5.10.

Un alt dezavantaj al algoritmului de sintezd e legat de atributele ce nu sunt
antrenate de multimea de dependente functionale F. Aceste doud dezavantaje pot fi
eliminate, introducand asa-numita cheie universala.

Definitia 5.11. Fie Db = {Ry,...,.Rn} 0 schemad a bazei de date asupra atributelor R
= R;...Rn s1 F o multime de dependente functionale. Multimea XcR se numeste cheie

universald, dacd F| =X—R si nu existd X', unde X'cX, ce ar satisface F|=X'>R.

Deci, ca schema bazei de date sa posede proprietatea jonctiunii fard pierderi, ea
trebuie sd contind o schema relationald in care o cheie a ei e universala.

Vom modifica algoritmul de sinteza pentru a elimina cele doud dezavantaje
mentionate mai sus.

La multimea initiald de dependente functionale F se adaugd o dependentd
functionald R—C, unde R= R;...Ry,, iar C¢R.

Este clar ca la primul pas al algoritmului dependenta R—C nu va fi eliminata,
fiindcd ea nu e redundanta in F.

La al doilea pas ea va fi redusa in stanga, fie R'—>C.

La etapa de partitie, dacd ea va intra intr-o clasd de echivalentd cu alte
dependente, atunci ea se elimind din F; si algoritmul continud mai departe. Dacad ea
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singurd formeaza o clasd de echivalentd, atunci R'->C genereazi schema Ry, = R'C cu
cheia R'.
La sfarsitul algoritmului se elimina atributul C din schema R,,,, deci R, = R

Exemplul 5.21. Fie F ca in exemplul 5.20, adica F={A—C, B—>C}. Adaugam la
F dependenta ABC—D.

Algoritmul de sintezd va genera schema Db={(AC, {A}), (BC, {B}), (ABD,
{AB})}. Apoi eliminand din ultima schemad relationald atributul D, obtinem schema

bazei de date in forma normald trei ce posedd proprietatea jonctiunii fard pierderi
Db={(AC, {A}), (BC, {B}), (AB, {AB})}.

Cu parere de rau, trebuie sd recunoastem ca algoritmul modificat violeaza conditia
(3) de minimalitate a schemei.

5.10. Forma normala patru

Definitia 5.12. Schema R se gaseste In forma normala patru in raport cu
multimea de dependente multivaloare si functionale M, dacd ea se gaseste in forma
normala unu si orice dependentd X——Y din M satisface.

(1) X—>—>Y este triviald (adicd YcX sau XY=R)
sau

(2) X este supercheie pentru schema R.

Schema bazei de date se gaseste in forma normala patru, daca orice schema a ei se
gaseste In forma normala patru.

Procedura de aducere in forma normald patru se bazeaza pe teorema 4.3, care ne
spune ca o dependentd X—>—Y e valida intr-o relatie r(R), daca si numai daca r(R) este
jonctiunea proiectiilor mxy(r) si mxz(r), unde Z = R\ XY.

Procesul de normalizare decurge in felul urmator. Se incepe cu schema initiald R.
Daca 1n aceasta schema e valida dependenta multivaloare netrivialda X—>—Y si X nu e
supercheie, atunci schema R se descompune in doud scheme R;=XY si R,=XZ, unde Z
= R \ XY. La randul lor, schemele R; si R, sunt considerate in privinta satisfacerii
conditiilor de a fi In forma normald patru. Daca careva schemd nu e in forma normala
patru, procesul de descompunere continud pand toate schemele sunt normalizate.
Evident ca procesul este finit.

Exemplul 5.22. Fie multimea de dependente M = {C—>—DE, A—BC} definitd
pe schema R=ABCDE. Schema R nu se afla in forma normala patru, fiindeda C——DE
nu e triviald si C nu este cheie. Schema bazei de date ce constd din doud scheme
R;=CDE si R,=ABC se gaseste in forma normala patru. intr-adevér, cu toate ca
A—>BeM", deci A>—>BeM' si A>—B nu este triviald, insa A este supercheie pentru
Ro.

Exemplul 5.23. Sd se normalizeze schema R=ABCDEI, dacd pe ea e definita
multimea de dependente M={A——>BCD, B>AC, C—D}. Fiindca A—>—BCD nu este
triviala s1 A nu e supercheie schema R se descompune fard pierderi in schemele
R;=ABCD si R,=AEI. Schema R; se gaseste in forma normala patru: pe ea e definitd o
singurd dependenti multivaloare triviali A——EI. Cu toate ci in M" este B>—AC, din
B—>AC si C—D urmeaza B—>ACD. Deci, B este cheia schemei R; si B>—AC nu
participa la descompunerea de mai departe a schemei R;. Insi, din C—D urmeazi
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dependenta netriviala C—>—D ce descompune schema R; in doud: R3;=CD si R;=ABC.
Schema bazei de date in forma normala patru este DB={ABC, AEI, CD}.

Teorema 5.5. Dacd schema R se gaseste in forma normald patru, atunci R se
gaseste in forma normala Boyce-Codd.

Demonstratie. Vom demonstra o afirmatie echivalenta: daca R nu se gaseste in
forma normala Boyce-Codd, atunci R nu se gaseste nici in forma normala patru.

Fie R nu se giseste in forma normald Boyce-Codd. Adica trebuie sd existe o
dependenta functionala netrivialda X—A si X nu este supercheie a schemei R. Atunci
existd un atribut B in R, incat B¢ AX si X—/—>B. Prin urmare, BeR \ AX si atunci
dependenta X—>—A care este alter ego al dependentei X—A nu e triviald. Din
conditiile ca dependenta X—>—A nu e triviald si X nu e supercheie, urmeaza ca R nu se
gaseste in forma normala patru.

5.11. Forma normala proiectie-jonctiune

Definitia 5.13. Dependenta jonctiune |X|(Ry, ..., Ry) este aplicabild schemei R,
daca R=R;...R,.

Definitia 5.14. Schema R se géseste In forma normala proiectie-jonctiune in
raport cu o multime de dependente jonctiune (dependentele multivaloare sunt aceleasi
dependente jonctiune) si functionale J, daca ea se gaseste in forma normala unu si orice

dependenta jonctiune |X|(Ry, ..., Rp) aplicabild din J* este triviali sau orice R; este
supercheie pentru R.

Exemplul 5.24. Fie multimea de dependente J = {|x|(ABCD, CDE, BDF),

|x|(AB, BCD, AD), A—>BCDE, BC—A} definitd pe schema R = ABCDEF.

Schema R nu se gaseste in forma normald proiectie-jonctiune din cauza
dependentei aplicabile |x|(ABCD, CDE, BDF).

Schema bazei de date Db = {ABCD, CDE, BDF} se gaseste in forma normala
proiectie-jonctiune in raport cu J. Cu toate ca dependenta jonctiune |X|(AB, BCD, AD)
e aplicabila schemei relationale ABCD, Db se gaseste in forma normald proiectie-

jonctiune datorita faptului ca orice subschema AB, BCD si AD este supercheie pentru
schema ABCD.

Exemplul 5.25. Fie R = ABCDEF si J = {|x|(ABC, ADEF), A—»BCDE,
BC—AF}.
Schema R se gaseste In forma normald proiectie-jonctiune, fiindcd cu toate ca

dependenta |x|(ABC, ADEF) este aplicabila schemei R, subschemele ei sunt superchei
pentru R.

Teorema 5.6. Daca schema R se gaseste in forma normala proiectie-jonctiune in
raport cu multimea de dependente J, atunci R se afla in forma normala patru.

Demonstratia acestei teoreme urmeazd direct din conditia cd dependenta
multivaloare netriviald X—Y definitd asupra schemei R este dependenta de jonctiune

IX|(XY, XZ), unde Z =R\ XY.
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5.12. Concluzii

Etapele de proiectare a bazei de date pot fi cele de mai jos. Fiecare din aceste
etape produce o baza de date mai "bund" decat precedenta. Corelatia dintre diverse
forme normale este reprezentatd in fig.5.11.

(1) Initial datele sunt nenormalizate.

(2) Se elimind atributele ce formeazd multimi de valori sau sunt complexe. In
consecinta se obtine schema relatiei universale. Se spune ca schema acestei
relatii se gaseste In forma normala unu (FNT1).

(3) Pentru a ajunge la forma normala doi (FN2) se elimina dependentele partiale
de chei ale atributelor nonprimare.

(4) Forma normala trei (FN3) cere eliminarea dependentelor tranzitive ale
atributelor nonprimare de chei. De obicei multi profesionisti in proiectarea
bazelor de date se limiteaza la aceastd forma normala.

(5) Dupa inlaturarea tuturor dependentelor tranzitive, se obtine forma normala
Boyce-Codd (FNBC).

(6) Forma normald patru (FN4) solutioneazd problemele cauzate de
dependentele multivaloare netriviale.

(7) Forma normald proiectie-jonctiune (FNPJ) se referd la solutionarea
problemei descompunerii fard pierderi a relatiilor.

Fig.5.11. Corelatia dintre formele normale

In afard de facilitatile pe care ni le oferd o schemd a bazei de date, construitd
conform rigorilor stiintifice, normalizarea creeaza si doud probleme: micsorarea
eficientei cautdrii datelor si aparitia unor duplicate de date.
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Un efect aditional al normalizarii este cresterea numarului de structuri de date in
baza de date. Aceasta Insd afecteazd eficienta de cautare a datelor in sistemul
informatic. Desi normalizarea reduce spatiul total necesar de pastrare a datelor, Tnsa
creste timpul 1n care poate fi cautatd informatia. Pentru procesarea interpeldrilor si
extragerii raspunsurilor apare necesitatea rejonctiondrii relatiilor. Prin aceasta si se
explica faptul ca primele baze de date relationale au aparut pe calculatoare performante,
iar mai tarziu au aparut sisteme instalate pe microcomputere.

In ceea ce priveste duplicatele de date trebuie de mentionat ci ele nu pot fi
comparate cu redundanta de date ce este redusa in procesul de normalizare. Redundanta
genereazd anomalii de actualizare a datelor. Pe cand duplicatele aparute dupa
normalizare, nu genereazd asemenea anomalii. Aici e vorba de atributele ce formeaza
determinantul dependentei care participa la descompunere. Atributele determinantului
apar in ambele scheme produse din schema precedenta.

5.13. Exercitii

3.23. Fie multimea de dependente functionale G = {AB—EF, A—»C, D—B,
C—F, F>B}. Sa se determine cheile schemelor de mai jos.

(a) R;=ABCDEEF;
(b) R,=ABDF;

() R;=ACE;
(d) R4=BCD;
(¢) Rs=DEF.

5.2. Fie multimea de dependente functionale G = {A—D, AB—E, BF>E,
CD—F, E—C} definita pe schema R = ABCDEF.

(a) Sa se determine inchiderile oricarei combinatii de atribute din schema
R.

(b) Sa se identifice atributele primare.

5.3. Sa se aducd un exemplu de schema (alta decét cele descrise in sectiunea
curentd), In care se manifestd anomalii de inserare, stergere si modificare a
datelor.

5.4. S&a se aducd schema din exercitiul 5.3 la forma normald necesara, incat
anomaliile sa fie eliminate.

5.5. Fie pe schema R = ABCDE e definitd multimea de dependente functionale F
= {A—>C, B—>C , C->D, DE—-»C, CE—>A}. Sa determine daca
descompunerea R;=AD, R,=AB, R;=BE, R4=CDE, Rs=AE a schemei R,
poseda proprietatea jonctiunii fara pierderi.

5.6. Fie F = {AC—>BE, BC>AD, C-»DE, A—»D, D—B}. Sa se determine daca
descompunerea R;=ABC, R,=AB, R;=BDE a schemei R=ABCDE, se
bucura de proprietatea jonctiunii fara pierderi.
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5.7.

5.8.

5.9.

5.10.

5.11.

5.12.

5.13.

5.14.

5.15.

5.16.

Sa se aduca schema relationala R = ABCDEF 1n forma normala doi, dacd pe
ea e definitd multimea de dependente functionale G = {AB—CE, BC—A,
C—A, ACE—B, E-»DF, BD—C, CF->BE, CD—AF, E-F}.

Sa se descompuna schema R = ABCDEF in forma normala trei, daca pe ea e
definitd multimea de dependente functionale G = {AB—C, C—»A, BC—-D,
ACD—-B, CD—B, BE—»C, CF—»BD, CE—>AF}.

Sa se aduca un exemplu de schema in forma normala trei cu un atribut
primar ce depinde tranzitiv de cheie.

Fie F = {C—»T, HR—>C, CS—G, HS—>R, HRS—>T}. Sa se sintetizeze
schema bazei de date in forma normala trei.

Sé se construiascd schema bazei de date in forma normala trei din multimea
de dependente F = {A—CF, B>ED, E>F, F>BC}.

Sa se aduca un exemplu de relatie ce se descompune fara pierderi in trei
relatii, dar nu se descompune in doua. Bineinteles ca toate schemele trebuie
sd fie diferite.

Fie multimea de dependente functionale F = {AB—C, A—D, BD—C}
valide in relatia r(ABCD).

(a) Sase aduca trei exemple de anomalii ce apar in actualizarea relatiei r.

(b) Sa se descompund schema acestei relatii In doud scheme astfel ca
schemele obtinute sd se gidseascd In forma normald trei si
descompunerea sa conserve dependentele functionale.

Fie ca relatia r(ABCD) satisface multimea de dependente functionale F =
{AC—B, AB—>D}.

(a) Sa se gdseascd cheile schemei relatiei r.

(b) Sa se arate ca schema R = ABCD se gaseste in forma normala doi si
nu se gaseste In forma normala trei.

(c) Sa se aduca exemple de anomalii ce pot aparea in procesul de
actualizare a relatiei r.

Consideram schema R = ABCD, multimea de dependente functionale F =
{A—>B, C—>B, D>ABC, AC—D} definita pe ea si descompunerea lui R in
doua scheme R; = AB si R,= BCD.

(a) Descompunerea datd poseda proprietatea jonctiunii fara pierderi?
Daca nu, atunci sa se gaseasca o descompunere fara pierderi.

(b) Descompunerea data conserva multimea de dependente F?

Consideram schema R = ABCD si multimea de dependente functionale F =
{AC—B, AB—D}.

(a) Care sunt cheile schemei R?

(b) In ce formd normali cea mai inalti se giseste schema R?
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5.17.

5.18.

5.19.

5.20.

5.21.

(c) Care este cea mai 1nalta forma la care poate fi adusa schema R, dar sa
posede proprietatea jonctiunii fard pierderi si sd conserve
dependentele?

Utilizand algoritmul de normalizare prin descompunere sd se aducd schema
R = ABCDEF in forma normald Boyce-Codd, dacd pe ea ¢ definita
multimea de dependente functionale G = {A—B, CD—A, CB—»D, AE—>F}.

Fie schema R = ABCDEGHIKLMN si multimea de dependente functionale
F = {AC—ED, A->BGHL, G>HIK, L>MN, N—L}. Sa se aduca schema
R in forma normalda Boyce-Codd prin descompunere, astfel ca
descompunerea sa posede proprietatea jonctiunii fara pierderi. Schema
normala obtinuta conserva dependentele?

De ce o schema relationala cu cel mult doud atribute se gaseste in forma
normala Boyce-Codd?

Sa se arate ca, daca pentru orice pereche distinctd de atribute A si B din
schema R, atributul A nu se contine in inchiderea multimii R \ AB, atunci R
se gaseste In forma normalad Boyce-Codd.

Sa se aduca un exemplu de schema in forma normald Boyce-Codd, dar care
nu se gaseste in forma normala patru.
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Capitolul 6
BAZE DE DATE ACICLICE

Concluzionand cele descrise in sectiunile precedente, o schema “buna” a bazei de
date trebuie sd posede mai multe calitati dezirabile. Printre aceste calitdti putem
mentiona, in primul rand, formele normale, proprietatea jonctiunii fara pierderi si
conservarea dependentelor.

Insa, asupra schemei bazei de date mai pot fi definite niste constringeri sintactice
cum ar fi, spre exemplu, aciclicitatea. Se cunosc diferite tipuri de aciclicitate. Similar
unei ierarhii de forme normale ale schemelor, fiecare forma fiind mai restrictiva decat
predecesoarea, exista si o ierarhie de tipuri de aciclicitati. Dupa cum se stie, proiectantul
bazei de date trebuie sa tind cont cd, dacd schema relationald nu se giseste in forma
normald corespunzatoare, atunci pot aparea diverse probleme de actualizare a bazei de
date. De asemenea, de competenta proiectantului tine si selectarea gradului de
aciclicitate in care doreste ca schema sa fie proiectata.

Schemele aciclice se bucura de o serie de proprietati. Cu cat gradul de aciclicitate
este mai Tnalt, cu atat mai “buna” este schema. Mai mult decat atat, unii algoritmi, ce au
o complexitate exponentiald asupra schemelor ciclice, asupra schemelor aciclice, sunt
polinomiali.

Schemele aciclice ale bazelor de date pot fi caracterizate in diferite moduri. In
primul rand, definitia de aciclicitate poate fi formulatd prin forme echivalente. Toate
aceste forme se bazeaza pe reprezentarea schemelor bazelor de date cu ajutorul
hipergrafurilor. Unele definitii de aciclicitdti se aduc, utilizind componentele
hipergrafurilor in timp ce altele sunt bazate pe grafuri ordinare construite din
hipergrafuri.

Multe din proprietdtile schemelor aciclice pot fi concepute in calitate de
caracteristici, Tn sens ca schema are o proprietate particulara, daca si numai daca schema
este aciclicd. O parte din proprietdti sunt strans legate de procesarea interpretarilor la
baza de date.

6.1. Scheme hipergrafuri

Intrucat schema bazei de date este o multime de scheme relationale, ¢ foarte
comod de a asocia schemei bazei de date un hipergraf.

Vom aduce notiunea de hipergraf. Hipergraful este analogic grafului ordinar
neorientat, cu exceptia cd o muchie a lui nu uneste numai doua noduri, ¢i 0 multime
arbitrara de noduri.

FURNIZOR CONTRACT DATA
FURNIZOR ARTICOL PRET
FURNIZOR ARTICOL CONTRACT
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Fig.6.1. Schema bazei de date Db={FURNIZOR
CONTRACT DATA, FURNIZOR ARTICOL PRET,
FURNIZOR ARTICOL CONTRACT}

Definitia 6.1. Hipergraful H este o pereche (N, E), unde N este o multime finita
de noduri si E o multime de muchii (sau hipermuchii), care sunt submultimi nevide ale
multimii de noduri N.

Fig.6.2. Hipergraful schemei bazei de date din fig.6.1

Mai departe vom identifica un hipergraf numai prin mentionarea muchiilor sale si
implicit vom presupune cd multimea de noduri este exact multimea nodurilor ce apartin
tuturor muchiilor.

Schemei bazei de date 1i vom pune in corespondentd un hipergraf in felul urmétor.
Multimea de atribute U ce formeazd multimea universala este multimea de noduri, iar
fiecare schema relationala din schema bazei de date reprezintd o muchie ce include
nodurile notate cu atributele din schema relationala. Hipergraful din fig.6.2 corespunde
schemei bazei de date din fig.6.1.

Consideram doud scheme ale bazelor de date din fig.6.3 si fig.6.4, fiecare
continand trei scheme relationale. Unica diferenta dintre aceste scheme este ca a doua
schema a bazei de date are atributul D in ultima schema relationald, In timp ce prima
schema a bazei de date contine atributul E. Cu toate cd aceasta diferenta la prima vedere
pare neesentiala, in realitate, schema din figura 6.3 este aciclicd, iar cea din fig.6.4 e
ciclicd. Mai departe vom vedea ca prima schema poseda o serie de prioritati dezirabile,
dar a doua - nu. Pentru o vizualizare a faptului cd a doua schema este ciclica consideram
hipergrafurile corespunzatoare din fig.6.5.
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Fig.6.3. Schema Db;={ABC, BCD, AE}

A | B | C B|C]|D A | D

Fig.6.4. Schema Db,={ABC, BCD, AD}

Nu vom aduce aici definitia aciclicitatii, vom spune doar cd primul hipergraf este
aciclic, iar al doilea - ciclic. Adica vom spune cd schema Db, este aciclica si Db, este
ciclica.

\
E A B [A B
[D C) [D C)
\_/ -/ \_/

Fig.6.5. Hipergrafurile schemelor Db, si Db,

In acest capitol, nu vom examina toate proprietitile pe care le posedd o schema
aciclica a bazelor de date. Aceste proprietati au fost studiate de multi cercetatori in
diferit context. Cel mai remarcabil fapt este insd cd toate aceste proprietdti sunt
echivalente (in sens ca ele sunt echivalente aciclicitatii).

6.2. Algoritmul Graham

Existd un simplu algoritm de determinare a aciclicitétii schemei bazei de date. Din
considerente pedagogice, expunerea formala a aciclicitatii o ld8sdm pentru sectiunea
urmatoare.

Algoritmul Graham de determinare a aciclicitatii constd in reducerea pas cu pas a
hipergrafului, conform a doua reguli pand nici una din reguli nu mai poate fi aplicata
asupra hipergrafului, reprezentand schema bazei de date.
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Daca in urma aplicarii regulilor obtinem un hipergraf vid, atunci schema bazei de
date este aciclica, In caz contrar este ciclica.

Fie hipergraful H=(N, E). Regulile de reducere sunt urmatoarele.

Fig.6.6. Hipergraful schemei Db={ABC,EDC,AEF,ACE}

EM (eliminare muchie). Muchia E; se elimind din E, daca existd o muchie E;, i#],
incat Eic E;.

EN (eliminare nod). Daca nodul n; apartine numai unei singure muchii, el este
eliminat din N, deci si din muchia din care face parte.

Exemplul 6.1. Considerdm hipergraful din fig.6.6 si sa verificdm, aplicand
algoritmul de mai sus, daca el este aciclic sau nu.

Pentru comoditate, vom reprezenta fiecare muchie a hipergrafului prin nodurile
sale amplasate pe o linie, nodurile comune ale muchiilor fiind puse unul sub altul.

Deci algoritmul incepe cu considerarea hipergrafului:

A B C
C D E
A E F
A C E
Se aplicad regulile EM si EN, pana nu mai pot fi facute modificari asupra

hipergrafului.
Aplicam regula EN, pentru a inlatura nodurile izolate (ce apartin unei singure
muchii). In exemplul nostru, se Inlatura nodurile B, D si F, fiind izolate. Au ramas:

A C

C E
A E
A C E

Cu ajutorul regulii EM, eliminam muchiile nodurile carora se gasesc in alte
muchii. Asadar, prima muchie AC se contine in ultima ACE si, inlaturdnd-o pe prima,
obtinem:

C E
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A E
A C E

Similar, din aceeasi cauza, inlaturam prima, CE, si a doua, AE, muchii. Atunci
obtinem un hipergraf format dintr-o singura muchie:
A C E
Apeland din nou la regula EN, sunt eliminate nodurile A, C si E.

Am obtinut o multime vida. Deci schema bazei de date reprezentata de hipergraful
din fig.6.6 este aciclica.

Teorema 6.1. Un hipergraf (sau o schema) este aciclicd, daca aplicand algoritmul
Graham obtinem o multime vida.

In legatura ci demonstririle unor teoreme sunt destul de complexe si necesita
cunostinte suplimentare ce depdsesc cadrul acestei lucrdri, demonstrarile nu vor fi
aduse. Teoremele vor fi pur si simplu numai formulate.

Exemplul 6.2. Pentru hipergraful din fig.6.7, algoritmul Graham nu produce o

N

Fig.6.7. Hipergraful schemei Db={ABC, CDE, AEF}

multime vida. Deci schema reprezentata de el este ciclica.
Intr-adevar, algoritmul incepe, considerdnd urmatorul hipergraf:

A B C
C D E
A E F
Dupa inlaturarea nodurilor izolate B, D si F obtinem:
A C
C E
A E

Aici aplicarea regulilor EM si EN nu mai e posibild si, prin urmare, hipergraful
considerat este ciclic. Deci ciclica este si schema bazei de date asociatd acestui
hipergraf.
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Acest exemplu este instructiv, din punctul de vedere, ca el ne demonstreaza ca nu
orice subhipergraf al unui hipergraf aciclic este aciclic. Hipergraful din fig.6.7 este un
subhipergraf al hipergrafului din fig.6.6.

Prin subhipergraf al unui hipergraf vom intelege o submultime de muchii si noduri
al hipergrafului. Acest fenomen contraintuitiv nu are loc pentru grafurile ordinare, adica
nu e posibil ca un subgraf al unui graf ordinar aciclic sa fie ciclic.

In sectiunile urmitoare, vor fi considerate alte tipuri de aciclicitate pentru
hipergrafuri, in care fenomenul de mai sus nu are loc.

6.3. Consistente

Vom examina o proprietate a bazei de date ce este echivalenta aciclicitatii.

Fie schema Db={R,;, .., R,} a bazei de date db={ry,...,rn}. in sectiunile
precedente spuneam ca verificarea, dacd o schema a bazei de date poseda proprietatea
jonctiunii fara pierderi, este o problema laborioasa.

Definitia 6.2. Vom spune cad baza de date db={ri, ..., rn} este consistenta, daca
poseda proprietatea jonctiunii fard pierderi si consistentd cdte doud, daca orice pereche
r;, 1j de relatii din db poseda proprietatea jonctiunii fard pierderi.

'n |A|B]|C 'n|[B|C|D
ap bo C1 bo C1 d1
a b() C1 b3 C4q d5
ar b3 C4

‘ I3 A D
ap | d
a | d
a ds

Fig.6.8. Baza de date db = {r;(ABC), r(BCD), r3(AD)}

Exemplul 6.3. Baza de date din fig.6.8 este jonctionabild fard pierderi fiindca
relatiile 11, 12, r3 sunt proiectiile relatiei universale din fig.6.9. E usor de verificat ca si
orice doua relatii din db = {ry, 1, r3} sunt jonctionabile fara pierderi.

lr |A[B|]C]|D
a | by | ¢ | d
ai by Ci d;
a b3 C4 d5

Fig.6.9. Relatia universala r(ABCD)

Exemplul 6.4. Sa observam ca baza de date din fig.6.10 nu este jonctionabila fara
pierderi.

Intr-adevar tuplurile <ap by co> si <by cop do> din r; si 1, sunt jonctionabile,
formand tuplul < ap by ¢y dp>. Dar, proiectand tuplul < ag by ¢y do> pe multimea de
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atribute AD, nu poate fi obtinut nici un tuplu din relatia r3. Orice doud relatii din
fig.6.10 sunt jonctionabile fara pierderi, dar baza de date in Intregime nu este
jonctionabila fara pierderi.

Aceasta are loc, fiindca schema bazei de date Db={ABC, BCD, AD} este
ciclica.

'n|A|B]|C 'n|B|C|D
ao b() Co by Co do
al b1 C1 b1 Ci1 d1

‘I‘g A D
ap d1
a d()

Fig.6.10. Baza de date r = {1y, 12, 13}

Teorema 6.2. Daca schema este aciclica, atunci baza de date este consistenta,
daca si numai daca e consistenta cate doua.

Teorema 6.3. Daca schema este ciclica, atunci exista o baza de date consistenta
cate doua, dar care nu e consistenta.

Deci, verificarea daca o baza de date este jonctionabila fara pierderi, in cazul cand
schema ei este aciclicd, constituie o procedurd simpla. Se verifica dacd relatiile ei sunt
jonctionabile doud cate doud. Aceastd procedurd are complexitate polinomiald, spre
deosebire de cazul cand schema este ciclica.

6.4. Program semijonctiune de reducere completa

S& examindm o problema legatd de altd proprietate echivalentd notiunii de
aciclicitate. Fie cd avem o baza de date distribuitd, geografic plasatd in mai multe orase,
cate o relatie in fiecare oras.

lrlAIRBRICcIDIEIF |G
ti|a | by | ci | dy|es | £y | gs
thlap | by | co | do| e | 5|87
%) Q b, Ci7 ds €19 f g3

Fig.6.11. Relatia r; in orasul O,

'n|A|B|/H|I|K|]L|M
t o by higy | dio1 ki3 | Lipa mjos
t a bs hyo1 | 102 Kooz | loos Myos
t3 ay b, hiy | i ks lg my;

Fig. 6.12. Relatia r; in orasul O,
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De exemplu, fie relatia din fig.6.11 se gaseste in orasul Oy, iar cea din fig.6.12 in
orasul O,.

Presupunem ca fiecare din relatiile r; si r, contin multe tupluri (sunt prezentate
doar cateva). Pentru a obtine raspuns la o interpelare ce antreneaza atribute din ambele
relatii, se poate Intdmpla ca transmiterea datelor intre orage costd mult mai scump, decat
prelucrarea datelor in fiecare punct aparte. Deci, vom incerca sa solutiondm problema
de minimizare a volumului de date, transferate de la un punct la altul.

Transmiterea relatiilor Intr-un punct, apoi efectuarea operatiilor necesare pentru
extragerea raspunsului la interpelare, apoi returnarea raspunsului poate fi foarte
ineficienta. La jonctiunea relatiilor pot participa doar o parte de tupluri, celelalte fiind
nerelevante interpretarii date. In cazul relatiilor noastre la jonctiune participa doar tuplul
t; din r; si tuplurile t; §i t; din 12, rezultatul fiind reprezentat in fig.6.13.

[r] A[B] C|IDJE]F|]G]H|]I]K][]L[M
A by Ci d, C3 fy gs | hioi| dioo | Kios| lios | Myos
A by Ci d, C3 fy gs | hooi| is0o | Koos| looa | Migs

Fig. 6.13. Jonctiunea relatiilor r; i1,

Pentru solutionarea acestei probleme se propune asa numita strategie a
semijonctiunii. Vom descrie lucrul acestei strategii pentru exemplul nostru.

Pasul 1. Se taie proiectia relatiei 1> din orasul O, asupra atributelor AB (acestea sunt
atributele comune pentru relatiile din orasele O, si O; si se transmite in orasul O,. Deci,
se transmite un singur tuplu <ag bp>.

Pasul 2. Se reteaza relatia r; din O, eliminand din r; acele tupluri ce nu se jonctioneaza
cu proiectia pe AB transmisa din orasul O,. (Sa se observe ca rezultatul obtinut nu este

altceva decat semijonctiunea r §i rp, adica ri<r | Xr>.
Pasul 3. Din orasul O; relatia obtinutd se transmite in orasul O,, unde se produce
jonctiunea ei cu relatia r».

Fie bd = {1, ..., rm} 0 baza de date distribuitd si fie ca catre aceasta baza de date
este adresata o interpelare . E de dorit ca din fiecare relatie sa fie inldturate tuplurile ce

nu participa la jonctiunea ry |X]...[X| rp.
Definitia 6.3. Vom numi reducere completa a relatiei r; multimea tuturor
tuplurilor din r; ce participa la jonctiunea |X|(bd) = r;|X]|...|X|ry. Orice consecutivitate

de atribuiri ri<—r;| Xs; se numeste program semijonctiune. Daca pentru orice baza de date
bd cu schema Bd si pentru orice relatie i, programul semijonctiune pentru relatia t;
produce reducerea completd a r; , atunci acest program semijonctiune se numeste
program semijonctiune de reducere completa a schemei Bd.

Deci, daca schema Bd posedd programul de reducere completd, atunci pot fi
complet reduse relatiile ry,...,rm, Tnainte de a fi transmise intr-un punct comun de
prelucrare si calculare a jonctiunii.

Insa intr-un sistem distribuit concret, raspunsul la intrebarea, daca e eficientda sau
nu utilizarea unui sau altui program semijonctiune, depinde de extensiile relatiilor

aparte. Calculand r(R)|Xx|s(R) intr-un sistem distribuit, poate fi mai putin costisitor de
transmis toata relatia in punctul unde este alocata relatia s, decét la inceput de transmis
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Tir~s(s) in punctul de locatie a relatiei r, apoi de transmis r|Xs in punctul s. Pentru o
bazd de date concretd utilizarea unui program de reducere completd poate fi
convenabild, iar pentru alta - poate sa nu fie eficienta.

Exemplul 6.5. Fie Db = {ABC, BCD, CD} schema bazei de date reprezentata in
fig.6.14. Pentru schema Db exista programe de reducere completd. Unul din ele poate fi:

<1 | X 1]
I3¢T13 | X 179
<17 | X 13;

Iri<T1] |X 1.
Rezultatul acestui program e reprezentat in fig.6.15.

n|A[B]|C ln | B]C]|D
az b4 Co b4 Co d7
as b4 Co b5 Ce d7
a; | bs | cs by | ¢ | do
a | by | ¢y bs | ¢ | do
ag bs C11 by | ci2 do

‘ I3 C D

Ce | dy

Co do

cg | do

Cii do

Fig.6.14. Baza de date db = {ry, rp, 13}

Exemplul 6.6. Consideram schema Db = {ABC, BCD, CE, DE} a bazei de date
prezentate 1n fig.6.16. Pentru Db nu existd un program de reducere completa

n'|A|B]|C ' |B|C|D
ay b4 Ce b4 Ce d7
ag b4 Ce b5 Ce d7
a; | bs | ¢ by | cii | do
a | by | ¢y bs | ¢ | do
as bs | cii

‘ I‘31 C D
Ce d7
C11 do

Fig.6.15. Reducerea completd db' = {r,', r.', r3'} a
bazei de date db = {ry, rp, r3} din fig.6.14.

[nlAalB]C] n|B[C]|D|]
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a | by | c3 by | ¢z | ds
a; | bg | co bg | co | dig
| n | C|E |, | D] E
c3 | es ds | en
Co €11 di Cs

Fig.6.16. Baza de date db = {1}, 1p, 13, 14}

Teorema 6.4. Daca schema bazei de date este aciclica, atunci exista un program
semijonctiune ce reduce complet toate relatiile in baza de date.

Cu alte cuvinte, daca schema este aciclica, atunci strategia semijonctiunii este
utila. Insa, situatia e completamente alta in cazul, dacd schema este ciclica.

Teorema 6.5. Daca schema bazei de date este ciclicd, atunci nu Intotdeauna exista
un program semijonctiune ce reduce complet toate relatiile in baza de date.

Remarca. Deci, din teoremele 6.4 si 6.5, conchidem ca schema bazei de date este
aciclica, daca si numai dacd existd un program semijonctiune de reducere completd a
relatiilor 1n baza de date.

6.5. Expresii jonctiune monotone

Consideram urmatorul scenariu. Utilizatorul a decis sa jonctioneze patru relatii 1,

12, I3, $i 3. Poate sa se intdmple urmatoarele. El jonctioneaza la inceput r i rp, 1] X |12,
si jonctiunea produce, spre exemplu, o relatie cu o mie tupluri. Apoi el poate jonctiona

rezultatul cu 13 , adica r1|X|ry|X |13, si obtine o relatie, sd zicem, cu un milion tupluri. In

final jonctiunea relatiilor ry, 12, 13, §i 14, 17 [ X| 12 [X]| 13 [X]| 14, produce zece tupluri. Prin
urmare, chiar daca rezultatul contine doar cateva tupluri, rezultatele intermediare pot fi
excesiv de mari.

Trebuie mentionat cd si in cazul, cand relatiile bazei de date sunt complet
reductibile, o alegere nereusitd a jonctiunilor poate genera dimensiuni foarte mari ale
rezultatelor intermediare.

Exemplul 6.7. Consideram calcularea jonctiunii relatiilor ri|X|r2| X |13, ale bazei
de date asupra schemei Db={ABC,BCD,CDE} din fig.6.17. Daca incepem cu calcularea
r; |X| r3, atunci vom obtine un rezultat intermediar cu 10 tupluri, in timp ce rezultatul

final are 6 tupluri. Insd, daca jonctiunea incepe cu r; |X| 1, atunci relatia din rezultatul
intermediar va contine numai sase tupluri.

n|A[B]|C ln | Bl C|D
a | by | cs by | ¢ | dy
al b4 Cs b4 Cs dg
a | by | cs b3 | ¢5 | do
az b4 Co b4 Co dg

| n | C[DJE]
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cs | d7 | e
Cs dg | e
cs | do | en
Co ds | en

Fig.6.17. Baza de date cu schema Db={ABC, BCD, CDE}

Exemplul 6.8. Consideram calcularea jonctiunii relatiilor r;|X|r|X|r3|X|rs, ale
bazei de date asupra schemei Db={ABC, BCD, DE, CE}, reprezentatd in fig.6.18.
Jonctiunea oricaror perechi de relatii produce un rezultat intermediar cu mai multe
tupluri decat rezultatul final. S& mentiondm, insa, ca aceastd baza de date este complet
reductibila.

Pe noi ne intereseaza schemele bazelor de date, ale caror relatii complet
reductibile pot fi jonctionate intr-o asa consecutivitate de jonctiuni perechi incat
numadrul de tupluri in rezultatele intermediare sd nu depdseascad numarul de tupluri in
rezultatul final. Mai mult decéat atat, noi dorim sa avem o astfel de consecutivitate, care
ar avea aceastd proprietate pentru toate bazele de date cu schema dati. In realitate noi
vom cere satisfacerea unei conditii mai stricte: de fiecare datd cand se calculeaza
jonctiunea, relatiile ce participa in jonctiune trebuie sa fie complet jonctionabile.

‘n|A]B]|C ln | B|]C|D
a | by | c3 by | c3 | dg
a; | by | cs4 by | ¢4 | dg
a | by | cs by | ¢s | diy
a; | by | cs by | ¢cs | di2
a; | by | ¢ by | cs | dis

by | ¢c7 | diy
' | D] E
dg €9 T4 C E
ds | e C3 | €9
dii | ens C4 €10
dio | eus Cs | e
dis | €15 Co €15
di7 | eis c7 | eis

Fig.6.18. Baza de date db = {r, 1, 13, 14}

Definitia 6.4. Expresie jonctiune este o expresie formatd din scheme relationale,
simbolul “|X|” si paranteze, intre care orice jonctiune este binara (participa numai doua
scheme).

Exemplul 6.9. Daca R, Ry, R; si R4 sunt scheme relationale, atunci (R, [X| R3)

|X| (R; |X| Ry)) este o expresie jonctiune ce presupune jonctiunea relatiilor cu schemele
R» si R3, jonctiunea relatiilor cu schemele R; si Ry, si apoi jonctiunea ambelor rezultate
intermediare.
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Fie 0 o expresie jonctiune asupra tuturor schemelor din Db si db o baza de date
cu schema Db. Prin 6(db) vom subintelege relatia ce rezulta prin substituirea oricarei
scheme R; din 0 cu r;, unde riedb si r; are schema R;. De exemplu, dacd db={r, 12, 13, 14}
si O este expresia jonctiune (Ra|X| (R3 |X| Ry)), unde r; si 13 au schemele respectiv R; si
R3, atunci 0(db) este relatia (r; | X| (r3 [X] 7)), adica relatia 1, |X| 3.

O subexpresie a expresiei jonctiune se defineste Tn mod obisnuit.

Definitia 6.5. Fie 6 o expresie jonctiune, contindnd scheme relationale din Db si
fie db o baza de date cu schema Db. Vom spune ca 0 este monotona in raport cu db,

daca pentru orice subexpresie (01 |X| 0,) din 0 relatiile 0,(r) si 0,(r) sunt consistente.

Intuitiv, 6 este monotona in raport cu db, daca nici un tuplu nu este pierdut, cand
se executa careva jonctiune binara din 6 (r).

Exemplul 6.10. Expresia (R, |X| R3) [X]| (R; [X| Ry)) este monotona in raport cu
db = {r, rp, 13, 14}, unde r; are schema R;, 1<1 <4, daca

(a) 1 sir; sunt consistente;

(b) 1 sir4 sunt consistente;

(¢) (ra |X]| 1r3) si (11 |X] r4) sunt consistente.

Definitia 6.6. Vom spune cd expresia 0 este monotona, dacad ea este monotond in
raport cu orice baza de date consistentd cate doud relatii cu scheme din Db. Daca 0
include exact schemele din Db, atunci spunem ca Db are expresie jonctiune monotona.

Expresiile monotone asigura utilizarea eficienta a spatiului de memorie in timpul
jonctiunilor, fiindca nici o jonctiune intermediara nu are mai multe tupluri decat
jonctiunea finala.

Teorema 6.6. O schema a bazei de date este aciclica, daca si numai daca exista o
expresie jonctiune monotona.

6.6. Scheme a-aciclice

Notiunea de aciclicitate, utilizatd pana aici, nu e altceva decat notiunea de a-
aciclicitate.

Definitia 6.7. Fie H = (N, E) un hipegraf si n; si n, sunt doud noduri din N. Vom

numi cale din n; in n; (in hipergraful H) o consecutivitate de k>1 muchii (E4, ..., Ey),
unde

(1) Il]EEl;

(11) nyeEy;

(i) EinEi#d daca 1<i<k.
Vom spune, de asemenea, ca consecutivitatea (Ei, ..., Ex) este calea din E; in Ey.

Definitia 6.8. Doud noduri ale hipergrafului H sunt conexe, daca existd o cale din
unul in altul. O multime de noduri sau muchii sunt conexe, daca orice doua noduri sau
muchii sunt conexe. Componenta de conexiune este multimea maximala de muchii
conexe.
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Exemplul 6.11. Consideram hipergraful H din fig.6.19. Muchiile ABC, BCD, DE
formeaza o cale din A 1n E si din ABC in DE, de aceea A si E, precum si ABC si DE
sunt conexe. Multimile {ABC, BCD, DE} si {IJ, JKL, IKL} sunt componente de
conexiune.

/o\ _
% DI
(s L] W

Fig.6.19. Un hipergraf cu doud componente de
conexiune

Noi vom examina hipergrafurile constituite dintr-o singurd componenta de
conexiune. Toate constructiile si rezultatele ulterioare se generalizeazd si asupra
hipergrafurilor cu mai multe componente.

Definitia 6.9. Fie hipergraful H=(N, E). Hipergraful redus (N, E') se obtine,
eliminand din E toate muchiile ce se contin in alte muchii. Hipergraful se numeste
redus, daca el este egal cu reducerea lui, adica nu poate fi eliminata nici o muchie.

Definitia 6.10. Fie E' o multime de muchii si fie N' o multime de noduri ce apar
in una sau mai multe muchii din E'. Vom spune ¢ E' este inchisd, daca pentru orice E,
din hipergraf exista o muchie E, in E', incat E;nN'cE,.

Exemplul 6.12. Multimea de muchii {G, H, I} din fig.6.20 este o multime inchisa.
Asadar, intersectia muchiei K cu GUHUI se contine in muchia H; similar, intersectia
muchiei J cu GUHUI se contine in G. Insd, multimea {L,M} nu este inchisi, datorita
nodurilor x si y. Intersectia muchiei I cu LLUM nu se contine nici in L nici in M.

114



S& mentionam ca orice multime de muchii Intr-un graf ordinar neorientat este
inchisa.
Definitia 6.11. Fie E'o multime conexd, redusd de muchii si fie E; si E; in E'. Fie

Q=E,NE,. Vom spune ci Q este o mulfime de articulatie pentru E', daci in rezultatul
elimindrii lui Q din orice muchie din E' multimea {E\Q|EieE"} \ {&} nu este conexa.

Definitia 6.12. Un hipergraf redus este a-aciclic, daca orice multime inchisa si
conexa de cel putin trei muchii are o multime de articulatie. Un hipergraf se spune ca
este a-aciclic, daca reducerea lui este a-aciclica.

Exemplul 6.13. E simplu de verificat ca hipergraful din fig.6.6 este a-aciclic.
Muchiile lui sunt ABC, CDE, EFA si ACE. O multime de articulatie pentru toata
multimea de muchii este ABCNACE = AC, fiindca in urma elimindrii lui A si C din
fiecare muchie obtinem multimea de muchii B, DE, EF si E ce nu sunt conexe (B nu e
conexa cu celelalte). Sa mentiondm ca multimea de muchii {ABC, CDE, AFA} nu are
nici o multime de articulatie. Insd, ea nu este nici inchisa, deci nu este nici o contradictie
cu presupunerea noastra ca hipergraful din fig.6.6 este a-aciclic.

Aici putem face o legatura dintre notiunile de dependente jonctiune si aciclicitate.

Definitia 6.13. Vom spune cd dependenta jonctiune |X|(Rj, ..., Ry) este a-
aciclicd, daca a-aciclic este hipergraful format din multimea de muchii {Ry, ..., Rin}.

In calitate de concluzie, asupra celor spuse de la inceputul acestui capitol, putem
formula urmatoarea teorema.

Teorema 6.7. Urmatoarele conditii asupra schemei bazei de date Db={Ry, ..., Rin}
sunt echivalente:

(1) Schema Db este a-aciclica.

(2) Algoritmul Graham produce o multime vida de muchii.

(3) Orice baza de date consistenta cate doud asupra Db este consistenta.

(4) Existd un program semijonctiune de reducere completd a bazei de date cu

schema Db.
(5) Schema Db are o expresie jonctiune monotona.

6.7. Scheme B-aciclice

Dupa cum se stie, un subhipergraf este o submultime de muchii ale unui hipergraf.
Similar, o subschemd a unei scheme a bazei de date este o submultime de scheme
relationale din schema bazei de date. Am observat cd subhipergraful unui hipergraf a-
aciclic nu intotdeauna este a-aciclic. Drept exemplu pot servi hipergrafurile din fig.6.6.
si fig.6.7.

Ne intereseaza clasa de hipergrafuri ale caror subhipergrafuri sunt a-aciclice.
Astfel de hipergrafuri se numesc -aciclice. Importanta acestui tip de aciclicitate e greu
de subestimat, fiindca de proprietitile enumerate in teorema 6.7 se va bucura orice
subschemd a bazei de date. Deci si interpeldrile ce implica o parte din schemele
relationale vor fi procesate in mod eficient.

Definitia 6.14. Fie (E;, E;, ..., Em, Em+1) 0 consecutivitate de muchii ale
hipergrafului H=(N, E). Presupunem ca muchiile E;, E,, ..., E;;, sunt distincte si Ep =
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E;. Consecutivitatea (E;, Ea, ..., Em, Emt1) reprezinta un ciclu simplu, unde 1 <1, j<m,
m=>3, dacd EiNE#J numai in cazul cand j=i+1.

In fig. 6.21, este reprezentat un ciclu simplu, ce consti din 6 muchii.

Fig.6.21. Un ciclu simplu

Definitia 6.15. Consecutivitatea de muchii (E;, Ea,..., Em, Em+1) ale hipergrafului
H=(N, E) se numeste B-ciclu, daca consecutivitatea (Ell, - Eml, Em+11) este un ciclu
simplu, unde E!=E;\ X, 1<i<msiX=E;  NnE;N..NnEp.

Evident, orice ciclu simplu este un pB-ciclu.

Definitia 6.16. Hipergraful H=(N, E) este f-aciclic, daca el nu contine un B-ciclu,
in caz contrar el este B-ciclic. Schema bazei de date Db={R,,..., R} este S-aciclica (/-
ciclica), daca hipergraful corespunzator este -aciclic (B-ciclic).

Definitia 6.17. Consecutivitatea (E;, nj, Ez, ny,...,Em, nm, Ent1) de muchii si noduri
ale hipergrafului H=(N, E) se numeste 3-ciclu slab, daca sunt satisfacute conditiile:

(1) ny, ny, ..., ny, sunt noduri distincte ale lui H;

(i1) Ej, Ea, ..., Ey sunt muchii distincte ale lui H;

(i11)) m>3;

(iv) n;eEinE;i+1, sin;eE; pentru orice j#i, i+1, 1<i<m.

E;

&
T :
B4

Es3

Fig.6.22. Un B-ciclu slab
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Teorema 6.8. B-ciclu este un -ciclu slab.

Demonstratie. Fie consecutivitatea (Ey, ..., En, Enii) € un B-ciclu. Atunci Ey, ...,
Enm, sunt distincte, E#E;, m>3 si pentru orice doud muchii vecine E; si Eiyj, 1<i<m,
existd un nod n; in EiNE;+1, si n;eE; pentru orice j#i, i+1.

Afirmatia inversa nu este corecta.

Exemplul 6.14. In fig.6.22 consecutivitatea (E, ny, ..., E4, n4, E{) este un B-ciclu
slab, deoarece nodul yeE;NE;NE4s1 y2E,.

Definitia 6.18. Consecutivitatea de muchii (E,...,En, En:1) ale hipergrafului
H=(N,E) se numeste Graham-ciclu, daca sunt satisfacute conditiile:
(1)  Ej, ..., Epsunt muchii distincte si E1=E1;
(i) m>3;
(i) AFENEi 129, 1<i<m,;
(iv) pentru orice 1<i, j<m, unde i#], multimile A; si A; sunt incomparabile, adica
Ai (ea Aj Si Aj (ea Ai.

Fig.6.23. Un Graham-ciclu

Teorema 6.9. B-ciclu slab este un Graham-ciclu.

Demonstratie. Fie (E, ny, ..., Ep, nm, Enyp) un B-ciclu slab. Deoarece conditiile (1),
(iv) din definitia B-ciclului slab, implicad conditiile (iii), (iv) din definitia Graham-
ciclului, iar conditiile (ii), (iii) din definitia 6.17 coincid cu conditiile (i), (i) din
definitia 6.18, atunci consecutivitatea (Ey, ..., Eyn, En:1) este Graham-ciclu.

Afirmatia inversa nu este corecta.

Exemplul 6.15. in fig.6.23 consecutivitatea (E;, E,, E;, E4, Es, E|) este un
Graham ciclu, dar nu este B-ciclu slab. Unicele B-cicluri slabe sunt (E,, Es, E4, E;) si
(E1, E4, Es, Ey).

Definitia 6.19. Doua muchii ale hipergrafului H=(N, E) se numesc vecine, daca au
noduri comune. Doua muchii E; si E; sunt independente in raport cu muchia E;, daca
ele sunt vecine muchiei E; si multimile E; N E; i E; M E3 sunt incomparabile.
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Mentionam ca notiunea de independentd are sens numai atunci, cand este vorba de
doua sau mai multe muchii vecine muchiei date. In particular, muchiile care nu au deloc
sau au numai un singur vecin, nu au muchii vecine independente.

Definitia 6.20. Fie hipergraful H=(N, E) si FCE. Multimea de muchii F se
numeste ciclu independent, daca ea este conexa si fiecare muchie E;eF are cel putin
doud muchii vecine independente, E;, ExeF.

O particularitate a ciclului independent constd in faptul cd el e conceput ca o
multime de muchii, $i nu ca o consecutivitate de muchii.

Teorema 6.10. Multimea de muchii ce formeaza un ciclu Graham este un ciclu
independent.

Demonstratie. Fie consecutivitatea (E;, Ez, ..., Em, Eny) un ciclu Graham.
Multimea de muchii {E;,..., E,} este conexa, deoarece A=E;NE;#J, 1<j<m. Fiecare
muchie Ey, 2<k<m, are 1n calitate de muchii vecine independente pe Ey; si Ey;;, fiindca
AxZAx+1 $1 Ax+1ZAx. Pentru muchia E;, muchiile vecine independente sunt E; si Ey,.

Afirmatia inversad nu este corecta.

Exemplul 6.16. in fig.6.24, multimea de muchii {E;, E,, Es, E4, Es} este un ciclu
independent, pe cdnd Graham-cicluri in acest hipergraf sunt (E;, E,, E3, E) si (Es, E4,
Es, E3).

E,

;

E;

Fig.6.24. Un ciclu independent

Din teoremele 6.8, 6.9 si 6.10 si exemplele 6.14, 6.15, 6.16 urmeaza ca corelatia

dintre notiunile de B-ciclu, B-ciclu slab, Graham-ciclu si ciclu independent este cea din
fig. 6.25.
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B-ciclu

U 37

-ciclu slab

U IF

Graham-ciclu

it

Ciclu independent

Fig.6.25. Interdependenta dintre cicluri

Urmatoarea teorema poate fi pusa la baza algoritmului de testare a B-aciclicitatii.
Trebuie mentionat ca cel mai eficient algoritm de determinare, dacd o schema a bazei
de date este P-aciclicd, se bazeazad pe notiunea de ciclu independent. Demonstrarea
teoremei 6.11. si descrierea algoritmului nu se aduce.

Teorema 6.11. Hipergraful H=(N, E) este B-ciclic, daca si numai daca el contine

(a) un B-ciclu, sau

(b) un B-ciclu slab, sau

(¢) un Graham ciclu, sau

(d) un ciclu independent.

6.8. Scheme y-aciclice

O schema a bazei de date este y-aciclica (y-ciclicd), dacd hipergraful
corespunzator este y-aciclic (y-ciclic).

Definitia 6.21. Consecutivitatea (Ei, ni, Ez, na, ..., Em, 0, Eni) se numeste p-
ciclu in hipergraful H=(N, E), daca

(1) ny, ..., ny sunt noduri distincte in H;

(i) Ej, ..., En, sunt muchii distincte in H si Ej+1=Ey;

(i) m>=3;

(iv) nieEinEi+1, 1<i<m si n;¢E; unde j#1, i+1 pentru 1<i<m.

S& observam cd singura diferentd dintre definitia y-ciclu si B-ciclu slab este ca
conditia “1<i<m”, din definitia 6.17(iv) este substituitd de conditia ”1<i<m” in definitia
6.21(iv). Deseori ¢ comod sd ne referim la y-ciclu, luand in consideratie numai
consecutivitatea de muchii, facand abstractie de noduri.

Definitia 6.22. Un hipergraf este j-ciclic, daca contine cel putin un y-ciclu.
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Fig.6.26. Un hipergraf y-ciclic

Exemplul 6.17. In figura 6.26 este reprezentat un hipergraf y-ciclic, dar B-aciclic.
Intr-adevar, consecutivitatea (E, x, F, y, G, z, E) este un y-ciclu. Pe de altd parte,
ENFNG=y si elimindnd nodul y din fiecare muchie nu obtinem un ciclu. Deci
consecutivitatea (E, x, F, y, G, z, E) nu este un pB-ciclu.

Cea mai elegantd caracteristicd a unui hipergraf y-ciclic este formulatd de
urmatoarea definitie.

Definitia 6.23. Un hipergraf este y-ciclic, daca el contine sau un y-ciclu de
lungimea 3, sau un ciclu simplu.

Exemplul 6.18. Un ciclu simplu si y-ciclu de lungimea 3 sunt prezentate in
fig.6.21 si 6.26 respectiv. S& mentionam, apeland la hipergraful din fig.2.26, ca intr-un
y-ciclu de lungimea 3 exista cel putin un nod in intersectia E N F n G, cel putin un nod
in (E n G) \ F si cel putin un nod in (F n G) \ E. Alte intersectii cu implicarea muchiilor
E, F, G nu pot fi. Deci, daca existd un y-ciclu de lungimea 3, atunci sau are forma ca in
fig.6.26 sau ca in fig.6.21, numai cu trei muchii.

Definitia 6.24. Un hipergraf este y-ciclic, daca el contine o pereche E, F de muchii
nondisjuncte incomparabile si in hipergraful ce se obtine din excluderea intersectiei
ENF, din orice muchie restul muchiei E este conexa cu restul muchiei F.

Sa aratdm ca aceste trei definitii ale hipergrafurilor y-ciclice sunt echivalente.

Teorema 6.12. Definitiile 6.22, 6.23 si 6.24 sunt echivalente.

Demonstratie. Vom ardta cd (6.22)=(6.23) =(6.24) =(6.22), unde prin “(i)
=>(j)” subintelegem ca, daca un hipergraf este y-ciclic conform definitiei (i), atunci este
y-ciclic conform definitiei (j).

(6.22)=>(6.23). Fie H este y-ciclic, conform definitiei 6.22 si sd aratam cd H e -
ciclic si conform definitiei 6.23. Fie ca (Ei, ny, E, ny, ..., En, nm, Emt1) este un y-ciclic
de lungime minimala.

Daca m=3, atunci afirmatia e demonstrata.

Presupunem cd m>4. Sa aratdm ca ciclul de mai sus e un ciclu simplu, adica
muchiile vecine se intersecteaza si muchiile nonvecine din consecutivitate nu se
intersecteazd. Muchiile vecine se intersecteaza conform definitiei y-ciclu. Sa
demonstrdm cd muchiile ce nu sunt vecine nu se intersecteaza.
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Sa aratdm ca E; nu intersecteaza un nonvecin. Presupunem ca se intersecteaza.
Gasim un k (3<k<m) cel mai mic posibil pentru care E; N Exzd. Fie veE; m Ex. Atunci
(E1, ny,...,Ex1, N1, Ex1, Ex, v, Ej) € un y-ciclu mai mic decét cel ipotetic. Aceasta e o
contradictie.

Acum sa aratam cad E, nu intersecteaza un nonvecin. Pentru aceasta presupunem
ca veE,NE unde 1<k<m. Avem doua cazuri.

Cazul 1. veE;. Cunoastem ca vegE;, deci E; nu intersecteaza nonvecinul Es.
Gasim r cel mai mare posibil pentru care veE,. E usor de observat ca (E;, n;, E;, n, v,
E.,..., Em, nm, E;) este un y-ciclu mai mic decat cel ipotetic. Deci e contradictie.

Cazul 2. v¢E;. Gasim r cel mai mic pentru care veE,. E usor de vazut ca (E,, v,
Es, ny, E3, n3,..., E;) este un y-ciclu mai scurt decat cel ipotetic. Contradictie.

Am ardtat ca nici E; si nici E; nu intersecteaza nonvecinii. Gasim j cel mai mic
pentru care E; intersecteazd un nonvecin Ey: fie ve E;NEx. Atunci 3<j, si j+2<k<m. E
usor de vazut cd (Ei, ny, Eo, ny, ..., Ej, v, Ei,..., Ent1) este un y-ciclu mai scurt decat cel
ipotetic. Aceasta contradictie implicd (6.22)=(6.23).

(6.23) =(6.24). Fie H e y-ciclic conform definitiei 6.23. Vom arata ca H e vy-
ciclic, conform definitiei 6.24. Fiindca H e y-ciclic conform definitiei 6.23, H contine
sau un ciclu de lungimea 3 sau un ciclu simplu.

Presupunem cd H contine un vy-ciclu de lungimea 3 si fie acest ciclu (E;, n;, Es,
ny, E3, n3, E}). E usor de verificat ca H este y-ciclic, conform definitiei 6.24, (unde E si F
din fig.6.26 sunt E; si E; respectiv).

Acum presupunem cd H contine un ciclu simplu. Presupunand ca E si F sunt
muchii nonvecine in ciclul simplu, vedem ca H este y-ciclic, conform definitiei 6.24.

(6.24) =(6.21). Fie H e y-ciclic conform definitiei (6.24). Vom arata ca H e y-
ciclic conform definitiei 6.21. Luadm E si F ca 1n definitia 6.24. si fie cd Q=ENF. Exista
o consecutivitate (Ei, ..., En) de muchii ce satisface conditiile:

(i) E=E,

(i) En=F,

(1) (EinEi)\Q # I, unde 1<i<m-1.

Presupunem ca muchiile sunt selectate in asa fel ca (i)-(iii) sunt satisfacute pentru
cel mai mic m. Daca m=2, atunci conform (ii) E,=F. Atunci E;nE,=Q, ce contrazice
conditiei (iii) pentru i=1. Prin urmare m>3. Conform (iii), pentru orice 1<i<m-1 in (E; N
Eir1) \ Q se gaseste cate un nod. Punem E;;; egal E (=E,) si n,€E N F (din presupunerea
ca E N F#O). Sa aratam ca consecutivitatea (E;, n;, Ey, ny, ..., En, ny, E;) este un y-
ciclu. Nodul n; nu se gaseste nici intr-o muchie Es, ..., Ey.1, conform minimalitatii lui m
(deci, daca n;€E;, unde 3<i<m-1, atunci consecutivitatea E,, E;, Ei, ..., Em, trebuie
folosita in locul (E;, E,,..., E;y). Mai departe, nj¢E=F. Deci njeE=E;; darn; # Q = E
M F. Deci n; se gaseste In E; si Ey, 51 nu in E;, j#1,2. Similar, n; este in E; s1 E;+; dar nu
in alt E;, pentru 1<i<m-1. in particular toate nodurile nj, ..., ny,; sunt distincte. In afara
de aceasta n,, este distinct de toate nodurile ny, ..., ng,.;, fiindcd n,eQ si njgQ, pentru
1<i<m. Prin urmare, toate nodurile n ,..., ny, sunt distincte. Din conditia ¢d m e minimal
urmeaza ca toate muchiile Ey, ..., E,, sunt distincte. Aceasta e suficient pentru a spune ca
(Ei, ny, Ey, ny, ..., Em, nm, Emti) este un y-ciclu. Deci H e y-ciclic, conform definitiei
6.22.
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6.9. Proprietati ale schemelor y-aciclice

De notiunea de y-aciclicitate sunt legate o serie de proprietati ale schemelor,
proprietati ce sunt echivalente acestei notiuni. Vom examina doar trei proprietati. Pentru
simplitate, vom considera numai schemele bazelor de date hipergrafurile carora constau
dintr-o singura componenta de conexiune.

(1)

2)

Orice expresie conexd de jonctiune asupra schemei bazei de date este
monotond. Fie o schema conexda Db. Echivalenta acestei proprietati cu vy-
aciclicitate prezintd interes prin analogie cu teorema 6.6, care ne spune ca
schema bazei de date Db este a-aciclica atunci si numai atunci cand exista o
expresie jonctiune monotona asupra Db. Deci echivalenta se formuleaza in
felul urmator. Schema bazei de date Db este y-aciclicd, atunci i numai
atunci, dacd orice expresie jonctiune asupra Db este monotona (cuvantul
“conexd” a fost omis, fiindecd numai o jonctiune monotond poate fi conexa).

Sa observam diferenta dintre aceste doud afirmatii: in cazul o-aciclicitatii
existd 0 asemenea expresie jonctiune monotond, pe cand in cazul v-
aciclicitatii orice expresie jonctiune este monotona.

Proprietatea de fatd garanteazd o mare libertate in luarea jonctiunilor.
Asadar, fie db este o baza de date asupra unei scheme ce se supune
proprietatii (1) si este consistentd cate doud. Presupunem cd utilizatorul
doreste sa faca jonctiunea a unei submultimi de relatii din baza de date db.
Conform proprietatii (1) el poate jonctiona relatiile oricum doreste fara a
“dduna” s1 este sigur ca a actionat in mod eficient. Prin “fard a dauna”,
subintelegem cd nici o jonctiune nu va antrena relatii cu scheme disjuncte,
adicd nu va calcula produsul cartezian. Prin “mod eficient”, subintelegem ca
nici o jonctiune intermediard nu va avea mai multe tupluri decat jonctiunea
finala.

Fie schema bazei de date Db = {R,, ..., R,,}. Dependenta jonctiune /X/(R;,
..., Ry) presupune ca orice submultime conexa din Db poseda proprietatea

Jonctiunii fara pierderi. Adica orice dependentd jonctiune inclusa |x|(Sy, ...,
Sk), unde {Si, ..., Sx}<{Ry, ..., R}, are proprietatea jonctiunii fara pierderi.

Sa mentiondm cd aceasta proprietate nu e caracteristicd schemelor a-aciclice,
fiindca nu orice hipergraf a-aciclic este y-aciclic.

Exemplul 6.19. Hipergraful din fig.6.2 este a-aciclic si y-ciclic.

€)

In orice bazi de date consistentd existd o singurd asociere intre atributele
unei multimi de atribute.

Fie db={ri, ..., rn} 0 baza consistentd cu schema DB={R;, ..., R;,}. Prin
asocierea atributelor din X, unde XcR; U, ..., U Ry, subintelegem o relatie

Ttx(ril|X|...|X|I‘ik), unde {ril,...,rik}gdb, XcRju,.., UR Si {Rn, ceey Rik} este
conexd. Adica careva din relatiile bazei de date db sunt jonctionate (unde
nici o jonctiune nu formeaza produsul cartezian) si apoi rezultatul proiectat
pe multimea de atribute X. Proprietatea (3) ne spune ca relatia rezultat este
unica.
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| serv_funct | FUNCT | DEPT SAL
Ionescu | Cs 150 lei

| info dept | DEPT | ORAS MGR
Cs Chiginau | Popa

| dom funct | FUNCT | STRADA | ORAS | COPII
Ionescu | V.Lupu Orhei Sandu

Fig.6.27.

Exemplul 6.20. Fie schema bazei de date consta din trei scheme relationale:
serv_funct cu atributele FUNCT (pentru ”functionar”), DEPT (pentru “departament”) si
SAL (pentru “salariu”); schema relationala info_dept cu atributele DEPT, ORAS si
MGR (pentru “manager”); si schema dom_funct cu atributele FUNCT, STRADA,
ORAS, COPII. In fig.6.27 este reprezentati baza de date cu un tuplu in fiecare relatie.

In acest exemplu sunt doua asocieri {FUNCT, ORAS} distincte. Una, care
presupune un tuplu <lonescu, Chisindu> ce ne arata orasul unde functionarul isi are
serviciul si alta, cu tuplul <Ionescu, Orhei> ce indica locul de trai al functionarului. Sa
mentiondm ca schema bazei de date este y-ciclica, chiar a-ciclica.

S& renumim atributul ORAS din schema info dept cu OR _SERV si atributul
ORAS din schema dom_funct cu OR_DOM (vezi fig.6.28). Acum avem o singura
asociere {FUNCT, OR_SERV} cu un tuplu <lonescu, Chisindu>, si o singurd asociere
{FUNCT, OR_DOM} cu un tuplu <Ionescu, Orhei>.

Schema bazei de date din fig. 6.28 este y-aciclica.

Dat fiind faptul cad asocierea dintre atribute intr-o schema y-aciclica e unicd se
simplificd esential forma interpelarilor. Cea mai simpla interpelare n limbajul SQL de
gdsire a tuturor functionarilor ce 1si au serviciul in orasul Chisindu este

SELECT FUNCT

FROM serv_funct, info_dept

WHERE serv_funct. DEPT = info_dept. DEPT
AND info_dept.OR_SERV="Chisindu”

Dar, tinand cont de proprietatea (3), interpelarea poate fi formulata astfel:

SELECT FUNCT
WHERE OR_SERYV ="Chisinau”

Trebuie mentionat ca avantajele nu constau numai intr-o sintaxa mai simpla a
interpeldrilor, dar si in posibilitatea SGBD-ului de a optimiza procesul de cautare a
raspunsurilor cu o flexibilitate mai mare. Sistemul poate exploata faptul ca oricare nu ar
fi relatiile 1n jonctiune, jonctiunea va fi monotona si deci eficienta.

Unele sisteme relationale folosesc un fisier special care sa determine ce relatii
trebuie sd participe la jonctiune pentru a raspunde unei interpeldri. Daca schema bazei
de date este y-aciclica, adica poseda proprietatea (3), nu e nevoie de un asa fisier.
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| serv_funct | FUNCT | DEPT SAL
Ionescu Cs 150 lei
| info dept | DEPT |OR SERV| MGR
Cs Chiginau Popa
| dom_funct | FUNCT | STRADA | OR_ DOM | COPII
Ionescu V.Lupu Orhei Sandu
Fig.6.28.

6.10. Algoritm de testare a y-aciclicitatii

Urmatorul algoritm poate fi utilizat pentru verificarea daca o schema este sau nu
y-aciclica. El este similar celui de testare a schemelor a-aciclice.

Algoritmul consta in aplicarea in orice ordine a regulilor (a) — (¢) pand nu mai
poate fi aplicata nici o regula.

(a) Nodul izolat (ce apartine unei singure muchii) se elimind din muchie.

(b) Muchia unitara (ce consta dintr-un singur nod) se elimina.

(c) Muchia vida se elimina.

(d) Daca doud muchii contin aceleasi noduri, se elimind una din muchii.

(e) Daca doud noduri apartin acelorasi muchii, atunci un nod din cele doua se

elimind din toate muchiile ce le contin.

Bineinteles cd aplicarea are un numar finit de pasi. Daca rezultatul final este o

multime vida de muchii, atunci hipergraful este y-aciclic.

Fig.6.29.

Exemplul 6.20. Sa aplicam algoritmul asupra hipergrafului din fig.6.29. Pentru a
simplifica lucrul algoritmului vom considera implicit utilizarea regulilor (d) si (c).
La inceput hipergraful din fig.6.29 se prezinta:

B C D E F
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A B C D
C
C D
E F

Nodul A e izolat si muchia {C} e unitard, deci conform regulilor (a) si (b) sunt
eliminate. Au ramas muchiile:

B
B

D E F
D

D

aaaan

E F

Nodurile E si F apartin impreund acelorasi muchii (BCDEF si EF) si conform
regulii () nodul F se elimind din ambele muchii. Similar, nodurile C si D apartin
acelorasi muchii. Se elimina nodul D din cele trei muchii. Au ramas muchiile:

B C E
B C
C
E
Se elimina a treia si a patra muchie, fiindca sunt unitare:
B C E
B C
Nodul E e izolat. Dupa eliminarea nodului E au ramas muchiile:
B C
B C
Aceste doud muchii sunt identice. Conform regulii (d) o muchie se elimina:
B C

Intrucat ambele noduri sunt izolate, ele sunt eliminate. In rezultat s-a obtinut o
multime vida de muchii, deci hipergraful din fig.6.29 este y-aciclic. Deci si schema
asociata lui este y-aciclica.

6.11. Scheme Berge-aciclice

Vom considera in aceastd sectiune unul din cele mai puternice tipuri de
aciclicitate ale schemelor bazei de date si anume Berge-aciclicitatea.

Definitia 6.25. Fie hipergraful H=(N, E). Consecutivitatea (E;, ni, Ea, ..., Em, 0im,
Em+1) se numeste Berge-ciclu, dacd sunt satisfacute conditiile:

(i) ny, ..., ny sunt noduri distincte in N;
(i1) Ej, ..., Ey sunt distincte in E s1 E1=Eq1;
(i1) m>1;

(iv) nj, nir€E;, 0<i<m+1.

Definitia 6.26. Hipargraful H=(N, E) este Berge-ciclic, daca contine cel putin un
Berge-ciclu, in caz contrar e Berge-aciclic.
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Exemplul 6.21. Hipergraful din fig.6.30 este Berge-ciclic, dar y-aciclic. Un
Berge-ciclu este consecutivitatea (ABC, B, BCD, C, ABC). Consecutivitatea datd nu e
y-ciclu, fiindca sunt implicate in ea numai doud muchii.

(« (v e )

Fig.6.30. Un hipergraf Berge-ciclic

Exemplul 6.21 ne sugereaza urmatoarea teorema.

Teorema 6.13. Dacd o pereche de muchii ale unui hipergraf au doud sau mai
multe noduri comune, atunci hipergraful este Berge-ciclic.
Demonstratie. Afirmatia rezulta imediat din definitia 6.25.

O procedura de testare, dacd o schema este Berge-aciclicd, constd in aplicarea
urmatoarelor doua reguli:

(a) Nodul izolat (ce apartine unei singure muchii) este eliminat din muchie;

(b) Muchia unitara (ce consta dintr-un singur nod) sau vida se elimina.

Algoritmul sfarseste, dacd nu mai poate fi aplicatd nici una din reguli. Daca
algoritmul produce o multime vidda de muchii, atunci hipergraful initial este Berge-
aciclic, in caz contrar e Berge-ciclic.

6.12. Exercitii

6.1.

6.2.

6.3.

6.4.

Fie schema bazei de date Db = {ABC, BCE, CDE}. Sa se aduca un exemplu
de baza de date db = {r;(ABC), r2(BCE), r3(CDE)} si a doua programe
semijonctiune de reducere completa, astfel ca aplicarea unui program reduce

costul calcularii r|X|ry| X|r3, iar aplicarea altui program nu e eficienta. Sa se
considere ca costul transferarii unei valori atomice e 1 si costul calcularii

ri| Xrj este egal cu costul transferdrii proiectiei relatiei rj asupra schemei
relatiei rj, iar jonctiunea trebuie sa se efectueze in punctul de pdstrare a
relatiet 1;.

Poate sa se schimbe relatia r in urma atribuirii de forma r<—r|xs, daca
schemele relatiilor r si s sunt disjuncte?

Sa se arate ca pentru schema bazei de date Db={ABC, BCD, DE} nu exista
o expresie de jonctiune monotona.

Sa se determine care din urmatoarele scheme ale bazei de date sunt o-
aciclice si care a-ciclice.

(a) Db, = {ABC, CDE, AIE, ACE};
(b) Db,= {ABC, BCD, ACD, ABD};
(c) Dbs={AB, BD, CD, CE, DE}.
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6.5. Sa se arate ca schema bazei de date Db = {ABCD, CDE, DEF, EFG, GK,
BCDIL, MIL, EN, NO} este B-aciclica.

6.6. Sa se determine cel mai inalt graf de aciclicitate a schemelor de mai jos:
(a) Dbl ={ABCD, BCE, CDF};
(b) Db2= {ABC, CDE, DF, EGH, B};
(c) Db3 = {ABCD, CDEG, BDEF};
(d) Db4 = {CH, ACD, CDF, BDE, DEG, BI};
(e) Db5={BCE, ABC, CEG, BEF};
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Capitolul 7
CALCULUL RELATIONAL

Cu toate cad algebra relationala serveste drept fundament al unor limbaje de
interpelari, majoritatea limbajelor relationale sunt bazate pe calculul relational sau
tablouri. Cauza principald constd in faptul cd algebra relationala este un sistem
procedural de operatii, adica expresia algebrei relationale determind o serie de operatii
asupra relatiilor si ordinea lor de executare (cu exactitatea unor reguli asociative
prestabilite).

Calculul relational reprezintd o adaptare a calculului cu predicate in domeniul
bazelor de date relationale. Ideea de baza a calculului relational este de a identifica o
relatie ca un predicat. Deci el elibereaza utilizatorul de obligatia de a defini cum sa
obtina rezultatul. Pe baza unor predicate (relatii) initiale, prin aplicarea unor operatori ai
calculului predicatelor se pot defini noi predicate (relatii).

Sunt cunoscute doud variante ale calculului relational. O varianta utilizeaza in
calitate de valori ale variabilelor asupra relatiilor tupluri de relatie. Din aceastd cauza
variabilele au fost denumite variabile tuplu, iar calculul relational a primit denumirea de
calcul relational orientat pe tuplu. Alta varianta presupune ca variabilele sunt definite
asupra domeniilor. Aceste variabile se numesc variabile domeniu, iar calculul relational
bazat pe acest tip de variabile e cunoscut sub numele de calcul relational orientat pe
domeniu.

7.1. Calculul relational orientat pe tuplu

La inceput vom considera calculul relational ce permite definirea relatiilor
infinite. Apoi vom introduce modificarile necesare ce vor garanta cd orice formula in
calculul relational noteaza o relatie finita.

Formulele in calculul relational au forma {t | f(t)}, unde t este variabila tuplu,
adicd variabila ce denotd un tuplu de o lungime fixatd, iar f este formula construita din
atomi si operatori.

Definitia 7.1. Fie multimea universala U de atribute si pentru orice AU, dom(A)
e multimea de valori. Fie multimea de operatori de comparatie ® = {=#,<,<>2>},
schema bazei de date Db = {Ry, ..., R}, unde RicU, 1< 1 <m si baza de date db={r, ...,
Tm}.
Atomii In formula f sunt definiti astfel:
(1) Valorile de veridicitate, notate cu true sau false sunt atomi;
(2) Variabila tuplu t, ce reprezintd un tuplu al relatiei rj(R;), notat rj(t), este
atom, unde 1; este o relatie cu schema R; in baza de date db;
(3) t(Aj)Bs(Ax) este atom, unde t si s sunt variabile tuplu (nu numaidecat
distincte), A; si Ax sunt atribute (nu numaidecéat distincte) compatibile din U,
0 este operatia de comparatie, si t(A;) si s(Ax) sunt respectiv Aj;-componenta
lui t 51 Axk—componenta lui s.
(4) cOt(A) si t(A)Oc sunt atomi, unde c este o constanta in dom(A), t(A) este A-
componenta a variabilei tuplu t, si 0 este operator de comparatie din ©.
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Exemplul 7.1. Fie schema bazei de date constad din schemele relationale
SfunctionariNUME SALARIU MANAGER DEPARTAMENT),
vanzari(DEPARTAMENT ARTICOL),
Sfurnizari(ARTICOL FURNIZOR),
culori(ARTICOL CULOARE CANTITATE)

si fie expresiile

furnizari(t), (7.1)
vanzari(s), (7.2)
t(ARTICOL) = s(ARTICOL), (7.3)
W(DEPARTAMENT)=t(DEPARTAMENT) (7.4)
s(FURNIZOR) = "Microsoft”. (7.5)

Expresiile (7.1), (7.2), (7.3), (7.4), (7.5) sunt atomi de tipul (2), (2), (3), (3), (4),
respectiv. lar t(ARTICOL) # s(CULOARE) nu este atom fiindca atributele ARTICOL si
CULOARE nu sunt compatibile.

Pentru definirea operatiilor calculului relational sunt utile notiunile de variabile
tuplu libere si legate. Notiunile acestea au acelasi sens ca si in calculul predicatelor.
Neformal vom spune ca variabila tuplu este legata intr-o formuld, daca este calificata
existential sau universal. Variabila tuplu se numeste /ibera, daca nu e calificata.

Notiunea de variabila liberd e analogica notiunii de variabila globala din limbajele
de programare, adicd variabila definitd in afara procedurii curente. Variabila legata e
similara valorii locale, ce e definitd in procedura curenta.

Definitia 7.2. Formulele si variabilele libere si legate in formule se definesc

recursiv.

(1)

2)

3)

(4)

()
(6)

Orice atom este formula. Orice variabila tuplu in cadrul unui atom trebuie sa
fie libera.

Daca f este formuld, atunci negatia lui f, notata —|f, este formulad. Orice
variabila tuplu este libera sau legata in If, daca este liberd sau legatd in f.

Daci f; si f; sunt formule, atunci conjunctia si disjunctia formulelor f; si f3,
notate corespunzator fiAf; si fivi,, sunt formule. Orice variabila tuplu libera
(legatd) aparuta in f; si f; sau In ambele formule va ramane la fel in fiAf, sau
fivf,. Orice variabild tuplu, libera intr-o formula si legata in alta, este libera
sau legata in fiAf; sau f)vf; in dependenta unde ele apar.

Daca variabila tuplu t cu schema R este libera in formula f, atunci Vt(R)f(t)
si Ft(R)f(t) sunt formule, unde t este calificatd universal si existential,
respectiv. Variabila tuplu t ce e liberd in f devine legatd in Vt(R)f(t) si
Ft(R)f(t). Orice altd variabild tuplu s, unde s#t, este liberd sau legatd in
Vt(R)f(t) sau Ft(R)f(t) in dependentd cum este in f.

Daca f e formula, atunci (f) e formula.

Nimic altceva nu e formula.

Se presupune urmatoarea ordine descrescatoare de precedentd: operatorii de
comparatie, calificativele existential si universal si in sfarsit 1 Asiv.
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Definitia 7.3. Se numeste expresie al calculului relational orientat pe tuplu o
constructie de forma {t(R) | f(t)}, unde f este o formula si t este singura variabila tuplu
libera cu schema R.

Exemplul 7.2. in calculul relational orientat pe tuplu uniunea relatiilor r(R) si
s(R) se exprima prin {t(R) | r(t) v s(t)}. Aceastd expresie se citeste: “multimea de tupluri
t, ce apartin relatiei r sau relatiei s". S@ ne amintim ca uniunea poate fi realizata, daca r
si s au aceeasi aritate. Similar formula r(t) v s(t) are sens in aceleasi conditii, fiindca
variabila t are aceeasi lungime.

Diferenta r(R) \ s(R) poate fi prezentata de expresia {t(R) | r(t) A —|s(t)}.

Daca r(R) si s(S) sunt relatii, unde R = A, ... A, si S = B, ..., By, atunci produsul
cartezian rxs 1n calculul relational orientat pe tuplu se scrie

{t(A1 ... AxB1 _ B | 3t(R) 3t(S) (r(te) A s(ts) A (((AD)=t(AD)A ... A(t(AK)=t:(AK)) A
(tB=t(Bi)A ... At(B)=ty(By)))}.

Expresia de mai sus ne spune ca rxs este o multime de tupluri t de aritatea |R|+|S|,
pentru care existd t,, ce apartine relatiei r si t;, ce apartine relatiei s, si primele
componente ale lui t formeaza t,, iar celelalte componente formeaza t;.

Fie relatia r(R) s1i XcR, unde X=B; ... By, atunci proiectia mg;_pk(r) se exprima
astfel:

{t(B;...By) | It:(R) (r(t:) A (t[B1]=t[BiDA ... A(t[Bx]=t:[Bk])}-

Selectia or(r) este expresia de forma {t(R) | r(t) A F'}, unde F' este formula F, in
care fiecare operand i, ce denotd componenta i e substituita de t(i).

Fie relatia r(AB) de aritatea 2. Atunci

{t(AB) | 3t:(AB) (r(t) A r(t;) A (t(A)#t(A) v t(B)#t(B))}

este o expresie a calculului relational, ce defineste relatia r, daca r are doua sau mai
multe tupluri, si o relatie vida, daca r e vida sau constd dintr-un singur tuplu.

7.2. Expresii bine formate

Ca si expresiile algebrei relationale, expresiile din calculul relational orientat pe
tuplu reprezinta definitii ale unor relatii. In forma prezentati mai sus, aceste expresii
permit definirea unor relatii cu un numadr infinit de tupluri. De exemplu, expresia {t(R) |
Tr(t)} este multimea de tupluri de lungime egali cu aritatea relatiei r ce nu apartin r.

Deoarece e greu de precizat “toate tuplurile posibile” se impune excludere unor
expresii absurde de tipul celei de mai sus. Aceasta se poate atinge, dacd ne vom limita
doar la expresiile bine formate. In astfel de expresii{t(R) | f(t)}, fiecare component a
lui t ce satisface f trebuie sa fie element al lui dom(f). Multimea dom(f) se defineste ca o
multime de simboluri, care, fie apar explicit in f, fie sunt componentele unor tupluri din
relatia r, citatd in f. Astfel definit dom(f) este finit intotdeauna.

Exemplul 7.3. Fie f(t) este t(a) = a v 1(t), unde r(AB) e o relatie. Atunci dom(f)
poate fi definitd de formula algebrei relationale {a} Uma(r)Ump(t).

Definitia 7.4. Expresia {t(R) | f(t)} a calculului relational orientat pe tuplu este
bine formata, daca sunt satisfacute conditiile:
(1) Fiecare componenta a lui t, ce satisface f, apartine dom(f).
(2) In orice subexpresie de forma 3t;(R)fi(t;), daci orice componenti a lui t;
apartine dom (1)), atunci t; satisface f;.
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(3) 1In orice subexpresie de forma Vt;(R)f|(t;), daca orice componenti a lui t; nu
apartine lui dom (f}), atunci t; satisface fj.

Conditiile (2) si (3) stabilesc veridicitatea formulelor calificate 3t;(R)fi(t)) si
Jti(R)fi(t1), considerand numai t;, constituit din simboluri ce apartin lui dom(f;). De
exemplu, orice formuld 3t;(R)(r(t;)v...) satisface conditia (2) si orice formula
vt (R)(Ir(t)v...) satisface conditia (3).

Chiar daca conditia (3) pare neobisnuitd, trebuie sd observam ca formula
Vvt (R)fi(t)) este echivalenta formulei —|Elt1(R)—|f1(t1). Ultima expresie nu e bine formata,
dacd si numai dacd existi un t,° pentru care e adevarata Ifi(t;°) si t,° nu apartine
domeniului formulei —|f1. Intrucat domeniile lui f; si —|flsunt aceleasi, conditia (3) afirma
ca formula Vt;(R)fi(t;) e bine formata, daca e bine formata formula _|Elt1(R) I (t1).

Exemplul 7.4. Fie f(t) e o formuld si fie cd orice subformuld a ei de forma
Jti(R)fi(t) sau Vt;(R)fi(t)) este bine formatd. Atunci sunt bine formate expresiile de
forma {t(R) | r(t)Af(t)}, fiindca orice tuplu ce satisface r(t)Af(t) apartine relatiei r, prin
urmare, orice componenta a lui t apartine lui dom(r(t)Af(t)). In calitate de exemplu al
acestui tip de formule poate fi formula diferentei a doua relatii {t(R) | r(t)/\—|s(t)}, unde
f(t)=Is(t). Daca f(t)=F', atunci formula exprima selectia.

Generalizand cele spuse, observam ca este bine formata si formula de forma

{t]11(t) v ra(t)v ... vri(t) A (1)}
Aici componenta t(i) trebuie sa fie un simbol ce apare in componenta i al unui tuplu
dintr-o relatie ;. Aceastd forma are, de exemplu, formula ce exprima uniunea a doud
relatii, adica {t(R) | r(t) v s(t)}. In ea lipseste f, fiindca aici f este identic adevirati cum
ar fi, spre exemplu, t(1)=t(1).

O altd expresie bine formata este

{t] Ft1(Ry)... Ite(Ry) (r1(t)A ... At(t) A G(D)=tiiG)IA ... A(t(m)=tin(m)) A f(t, ty, ...,
t3))}.
Asupra componentei t(p) se aplica restrictia ca ea trebuie sa fie un simbol ce apare in
componenta jp al unui tuplu din Rj,. Formula produsului cartezian din exemplul 7.2 are
aceastd forma.

7.3. Reducerea algebrei relationale la calculul relational
orientat pe tuplu

Vom arata ca orice expresie a algebrei relationale se poate reduce la o expresie a
calculului relational orientat pe tuplu.

Teorema 7.1. Daca Ea este o expresie a algebrei relationale, atunci exista o
expresie, Et, a calculului orientat pe tuplu echivalenta expresiei Ea.

Demonstrare. Teorema se demonstreaza prin inductie dupa numarul operatiilor in
Ea.

Baza inductiei: Consideram zero operatori in Ea. In acest caz, Ea sau este o relatie
constanta asupra R, adica {ti, ..., t,}, sau o variabild r, ce denota o relatie.

In primul caz expresia algebrici Ea e echivalentd expresiei Et={t(R) | t=t;v ...
Vt=t,}, unde t=t; este notatia prescurtatd pentru t(A;)=ti(A)A ... At(Ax)=ti(Ax). Este clar
ca t(Aj) este un simbol ce se prezinta explicit in calitate de componenta a unui tuplu
constanta t;.
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In al doilea caz, Ea e echivalentd expresiei Et={t(R) | r(t)}, care, precum e aritat
in exemplul 7.4, este bine formata.

Inductia: Presupunem ca teorema a valida pentru expresii algebrice cu mai putin
de k operatori. Fie Ea are k operatori. Atunci avem de considerat cinci cazuri (fiindca
sunt cinci operatii de baza ale algebrei relationale, celelalte deducandu-se din ele).

(1)

2)

€)

(4)

)

Uniunea: Ea = Ea;UEa;. Din ipoteza inductiva, exista Et; = {t;(R) | fi(t;)} si
Et, = {t2(R) | f2(t2)} echivalente cu Ea; si Ea,, respectiv, unde Ea; si Ea, au
mai putin de k operatori. Atunci Ea este echivalenta expresiei Et={t(R) |
fi(t)v fr(t)}. Daca t satisface fi(t) v fo(t), atunci orice componenta a lui t
apartine dom(f;) sau dom(fy). Intrucat dom(fi(t) v fi(t)) = dom(f}) U dom(f,)
rezultad ca Et e expresie bine formata.

Diferenta: Ea = Ea; \ Ea,. Fie Ea; si Ea, au mai putin de k operatori. Atunci
Ea este echivalenta expresiei Et = {t(R) | fi(t) A _|f2(t)}, unde fi(t) si f5(t) sunt
cele din cazul (1), iar —|f2(t) este negatia lui fy(t). Intrucat dom(fl(t)/\—|f2(t)) =
dom(f})udom(f;) expresia Et este expresie bine formata.

Produsul cartezian: Ea = Ea; x Ea,. Fie Ea; si Ea, sunt expresii ale algebrei
relationale cu mai putin de k operatori. Conform ipotezei inductiei exista
expresii ale calculului orientat pe tuplu Et; = {t;(R) | fi(t1)} si Et = {t2(S) |
fy(ty)} echivalente cu Ea; si Ea,, respectiv. Atunci Ea este echivalentd
expresiei
Et= {t(RS) | It;(R) Ft(S) (fi(t1) A f2(t2) A (ER)=t1(R)) A ((S)=t(S)))},

unde t(R)=t;(R) este scrierea scurtd pentru t(A;)=ti(A)A ... At(An)=ti(Am),
R=A,...Ap. Este evident ca Et este o expresie bine formata.

Proiectia: Ea = mai1 ai2 ... ajj(Ear). Fie Ea; reprezinta o relatie cu schema R,
1ar Ajy,...,Ajj, sunt atribute din R. Atunci Ea este echivalentd expresiei

Er= {t(Ail...Aij) | E|'[1(R) (f](tl) A (t(Aﬂ):tl(Ail))/\ /\(t(Aij):t1(Aij)))}.
Expresia este bine formata din aceleasi considerente ca si expresia din cazul

3).

Selectia: Ea = or(Ea;). Fie Ea; reprezinta o relatie cu schema R si formula F
este aplicabild. Atunci Ea e echivalenta expresiei Et = {t(R) | fi(t)AF'}, unde
F!' este obtinutd din F substituind orice atribut A; ce apare in F cu Ai—
componenta variabilei tuplu t, t(A;).

Celelalte operatii ale algebrei relationale se deduc din aceste cinci operatii de

baza.

Exemplul 7.5. Fie expresia algebrei relationale

Ea=1(AB)\ (s(A) x ng(r(AB))).

Expresia calculului orientat pe tuplu echivalentd ei este
Et= {t(AB) | () A [3ti(A) Ft(B) s(t1) A Ft3(AB) (1(ts) A (2(B)=ts(B) A (t(A)=t:(A)) A

(t(B)=t2(B)))}

Exemplul 7.6. Fie r(AB) si s(CD) doua relatii. S& se gaseasca expresia calculului
orientat pe tuplu echivalenta expresiei Ea = map(op=c(rxs)) a algebrei relationale.
Folosind teorema 7.1, expresia calculului orientat pe tuplu echivalentd expresiei rxs este

{t3(ABCD) | 3t1(AB) 3t2(CD) (r(t1) A s(t2) A (13(A)=t1(A)) A (t3(B)=t:(B)) A

((C)=t(C)) A (t3(D)=t2(D))) -
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Pentru expresia op-c(rxs) la formula de mai sus se mai adauga t3(B)=t;(C). Atunci
expresia algebricd map(op=c(rxs) este echivalenta urmatoarei expresii a calculului
relational orientat pe tuplu
Et= {t(AD) [ 3t:(ABCD) 3t;(AB) 3t2(CD) (r(t1) A s(t2) A (3(A)=t1(A)) A ((B)=t:(B)) A
(t:(C)F2(C)) A (13(D)=t2(D)) A ((B)=t3(C)) A (H(A)=t3(A)) A (H(D)=t3(D)))} -
Aceasta expresie nu e cea mai scurtd. Ea poate fi simplificata, daca se inlatura t; si
se substituie toate componentele lui t; cu componentele lui t;si t,. Atunci obtinem
Et = {t(AD) | 3t;(AB) 3t2(CD) (1(t1) A s(t2) A (ti(B)=t2(C)) A (t(A)=t1(A)) A
(t(D)=t2(D)))} .

7.4. Calculul relational orientat pe domeniu

Calculul relational orientat pe domeniu utilizeazd in constructiile sale aceiasi
operatori ca si 1n calculul relational orientat pe tuplu, dar variabilele, care apar in aceste
constructii, sunt definite asupra domeniilor.

Atomul, ca constructie elementara din calculul orientat pe domeniu, se defineste
recursiv in felul urmator.

Definitia 7.5. Atomul in calculul orientat pe domeniu poate avea una din formele:

(1) Daca rj( Ai1 Ajz ... Ajy) este o relatie in baza de date db, atunci rj(a; az ... ay)
este formuld atomica, unde orice a,,, 1 < p <k, este sau variabila domeniu cu
schema Aj,, sau constanta in dom(Ajp).

(2) Daca a si b sunt variabile domeniu cu aceeasi schema si 0 este operator de
comparatie si ¢ este o constanta cu schema identica lui a, atunci afb, afc si
cBa sunt formule atomice.

(3) Valorile de veridicitate true si false sunt atomi.

(4) Nici o alta formulad nu e atom

Notiunile de variabile legate si libere in calculul orientat pe domeniu se definesc
ca si In calculul orientat pe tuplu.
Expresiile in calculul relational orientat pe domeniu au forma {d;(A;)...dx(Ax) |

f(dy,...,dy)}
Definitia 7.6. Expresia calculului orientat pe domeniu este bine formata, daca:
(1) din veridicitatea functiei f(d, ..., dx) urmeaza ca d;edom(f);
(2) Fa(A) fi(a) e o subformulad a lui f si din veridicitatea fj(a) urmeaza ca

aedom(f});
(3) Va(A) fi(a) e o subformula a lui f si din veridicitatea —|f1(a) urmeaza ca
aedom(f)).
‘ r A | B ‘ r A | B
a b, a1 by
a b3
Fig.7.1(a). Fig.7.1(b).

Exemplul 7.7. Apelam din nou la ultima parte a exemplului 7.2, unde trebuia
scrisa expresia in termenii calculului orientat pe tuplu, care ar exprima relatia r(AB),
daci are doud sau mai multe tupluri si o relatie vida in caz contrar. In calculul orientat
pe domeniu expresia ar avea forma
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Ed = {w(A)x(B) | Iy(A) Fz(B) (r(wx) A 1(yz) A (W£YAX#Z))}.

Intr-adevar, fie f(w,X,y,z,) = 1(Wx) A 1(yz) A (W£yAX#Z) si 1 e relatia din fig.7.1(a).
Daca presupunem cd w=a, si x=b,, atunci 3y(A) 3z(B) (f(a;by, y; z)) este valida, fiindca
prin alegerea lui y=a; si z=b; va fi valida formula f. In acelasi mod aceasti formuli e
validd pentru w=a; si x=bs, fiindca putem selecta y=a; si z=b,. Prin urmare, ambele
tupluri <a; by> si <a; bs> apartin relatiei reprezentatd de expresia calculului orientat pe
domeniul de mai sus. Daca, 1nsa, se iau alte valori pentru w si x, atunci subformula r(w,
x) din f este falsa. Prin urmare, si formula 3y(A) 3z(B) (f(w, x, y, z)) e falsa. Deci, daca
in r sunt doud sau mai multe tupluri expresia Ed reprezinta relatia r.

Fie, acum, r este relatia cu un singur tuplu din fig.7.1(b). In acest caz, nici o
valoare a lui w si x nu satisface formulele 3y(A) 3z(B) (f(w, x, vy, z)).

Intr-adevar, prima subformuld r(w x) a formulei f e satisficutd numai pentru w=a,
si x=by. A doua subformuld r(yz) e satisfacutd numai pentru y=a; i z=b,, dar, in acest
caz, nu e satisfacuta subformula (w#yAx#z).

Exemplul 7.8. Expresia calculului relational pe domeniu pentru interpelarea
“Care sunt functionarii care-si au serviciul in departamentul “Soft”?”” are forma:
Ed = {n(NUME) | 3s(SALARIU) 3Im(MANAGER) 3d(DEPARTAMENT)
(functionari(n s m d) A d="Soft”)}.

Exemplul 7.9. Fie interpelarea: “Care sunt departamentele ce vand articole
“imprimantd EPSON” si “imprimanta HP”?”
Expresia in termenii calculului orientat pe domeniu ce corespunde acestei interpelari
este
Ed = {d(DEPARTAMENT) | 3a(DEPARTAMENT) 3b(DEPARTAMENT) (vdnzari(a
“imprimanta EPSON”") A d=a A vdnzari(b “imprimanta HP”’) A d=b)}.

Exemplul 7.10. Fie interpelarea ”Care sunt departamentele ce vand articole
“imprimantd EPSON” sau “imprimanta HP” 7 Atunci
Ed = {d(DEPARTAMENT) | 3a(DEPARTAMENT) 3b(DEPARTAMENT) ((vdnzari(a
“imprimanta EPSON”) A d=a) v vanzari(b “imprimanta HP””) A d=b))}.

7.5. Reducerea calculului orientat pe tuplu la calculul
orientat pe domeniu

Expresia Et a calculului orientat pe tuplu se transforma destul de usor intr-o
expresie Ed a calculului orientat pe domeniu.

Fie {t(R) | f(t)} expresia calculului orientat pe tuplu, unde R=A,...Ay. Atunci:
(1) orice atom r(t) din f este substituit de r(d; ... dx), unde d; este variabila
domeniu cu schema A,;.

(2) orice atom t(A;)Oc sau cOt(A;), unde c este componentd a altei variabile
tuplu sau o constantd, se substituie de d;0c sau cOd;, respectiv, unde d; este
variabila domeniu ce denota componenta A; a variabilei tuplu t;

(3) orice atom t;(A;)0tx(B;) se substituie de di10d,;, unde dy; si dy; sunt variabile
domeniu ce denota componentele A; si B; ale variabilelor tuplu t; si tp,
corespunzator;

(4) subformula calificatd Jt(R)f este substituitd de 3d;(A) Id2(Ay) ... Id(AT;
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(5) subformula calificata Vt(R)f este substituitd de Vdij(A;) Vda(Ay) ..
Vdi(Awf;

(6) t(R) este substituitd de d;(A;) d2(Ay) ... di(Ax). Deci d; primeste acele valori
pe care le primea t(i).

Este evident ca daca expresia {t(R) | f(t)} este bine formata, atunci e bine formata
si expresia calculului pe domeniu. Vom formula urméatoarea teorema fara a o demonstra.

Teorema 7.2. Orice expresie bine formata din calculul relational orientat pe tuplu
are o expresie bine formata echivalenta in cadrul calculului relational orientat pe
domeniu.

Exemplul 7.11. Sd examinam expresia
Et = {t(AD) | 3t;(AB) 3t2(CD) (r(t1) A s(t2) A (ti(B)=t2(C)) A (t(A)=t1(A)) A
(t(D)=t(D)))}

in termenii calculului relational orientat pe tuplu din exemplul 7.6 si sd@ construim
expresia echivalenta in termenii calculului relational orientat pe tuplu.

Substituim t(AD) cu d'(A) si dA(D); t;(AB) cu d,'(A) si d;*(B); to,(CD) cu d,'(C) si
d,*(D). Atunci
Ed = {d'(A)d*D) | 3d,"(A) 3d,A(B) 3d,'(C) 3d,AD) (r(d;" di%) A s(dy' dP) A di’=d,' A

d'=d,' A d>=d,)}.

Pentru a demonstra echivalenta dintre algebra relationala si calculul relational,
este necesar sa se demonstreze faptul ca, pentru orice expresie bine formata din calculul
relational (expresie pe tuplu sau pe domeniu), existd o expresie echivalenta din algebra
relationala.

Mai jos vom prezenta doar formularea teoremei fara a aduce demonstrarea ei.

Teorema 7.3. Orice expresie bine formata din calculul relational orientat pe
domeniu are o expresie echivalenta in cadrul algebrei relationale.

Exemplul 7.12. Fie schema bazei de date consta din schemele relationale

domiciliuPERS NUME STRADA ORAS),

serviciu(PERS NUME COMPANIE SALARIU),

sediu(COMPANIE ORAS),

manageri(PERS NUME MNG NUME).

Sa se scrie expresiile in termenii algebrei relationale, calculului relational orientat
pe domeniu, calculului orientat pe tuplu pentru urmatoarea interpelare: “Sa se gaseasca
numele de persoane care-si au serviciul la compania MSG”. Expresiile sunt notate cu
Ea, Ed si Et, corespunzator.

Ea = nPERSfNUME(GCOMPANIE=”MSG”(S€VViCiu))

Ed = {n(PERS NUME) | 3c(COMPANIE) 3s(SALARIU) (serviciu(n, -c,
SIN(Cc="MSG”))}

Et = {t(PERS_NUME) | 3t;(PERS NUME COMPANIE SALARIU) serviciu(t;) A
(ti(PERS_NUME) = t(PERS_NUME)) A (t,(COMPANIE)="MSG”))}.

Exemplul 7.13. Fie schema bazei de date din exemplul 7.12. Sa se aduca
expresiile Ea, Ed si Et pentru interpelarea “Sa se aduca numele si oragele unde locuiesc
persoanele care-si au serviciul la compania MSG”. Expresiile sunt urmatoarele:

Ea:’}IPERs_NUME,oRAS(GCQMPAN1E=”MSG”(d0miCiZiu | X | serviciu)).
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Ed = {n(PERS_NUME), o(ORAS) | 3st(STRADA) 3s(SALARIU) (domiciliu(n, st,
0) A serviciu(n, “MSG”, s)}.

Et = {t(PERS NUME ORAS) | 3t(PERS NUME STRADA ORASY)
Jt,(PERS NUME COMPANIE SALARIU) (t(PERS_NUME) = (t;(PERS_NUME)) A
(t(ORAS)=t;(ORAY)) A (ti(PERS_NUME)=t,(PERS NUMA)) A
(t2(COMPANIE)="MSG”))}.

7.6. Exercitii

7.1. Fie schema bazei de date din exemplul 7.12. Sa se scrie expresiile algebrei
relationale, calculului relational orientat pe tuplu pentru interpelarile:
(a) Sa se afiseze lista numelor de persoane care nu isi au serviciul la
compania MSG.
(b) Sa se afiseze lista numelor de persoane care nu au serviciu.

7.2. Sa se gaseascd expresiile calculului orientat pe tuplu echivalente pentru
operatiile algebrei relationale:
(a) uniunea;
(b) diferenta;
(¢) produsul cartezian;
(d) proiectia;
(e) selectia;
(f) intersectia;
(g) 06 -jonctiunea;
(h) diviziunea.

7.3. S& se gaseasca expresiile calculului relational orientat pe domeniu
echivalente expresiilor calculului relational orientat pe tuplu, obtinute in
exercitiul 7.2.
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