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1 Introducere

Modelul relagional al datelor (MRD), primul model matematic in baze de date (bd),
atat in ordine cronologica, cat si a importantei, constituie piatra unghiulara in domeniu
din cel putin urmatoarele patru puncte de vedere:

1. Majoritatea uneltelor de bd existente pe piata se bazeaza pe acest model de peste
doua decenii, fie ca este vorba de cele elementare, pentru PC-uri (e.g. MS SQL
Server, Access, FoxPro, Delphi, Paradox, dBase etc.), fie ca este vorba de cele
pentru mini si mainframes (e.g. IBM DB/2, Oracle, Sybase SQL Server, Tandem
NonStop SQL, Postgress etc.) si, in viitorul previzibil, nici un alt model nu pare
capabil a i se substitui in aceasta privinta.

2. Orice model al datelor de nivel mai inalt trebuie sa aiba in componenta un
algoritm de traducere a bd in model relational, deoarece cea mai naturala
modalitate de memorare a datelor discrete o constituie tabelele.

3. Majoritatea limbajelor de interogare, definire si manipulare a datelor existente se
bazeaza pe cele relationale (in special pe SQL si QBE).

4. Teoria matematica a proiectarii si interogarii bd relationale (bdr) este inca
deschisa, de actualitate si fundamenteaza (sau macar inspira) majoritatea
demersurilor similare in alte modele ale datelor si/sau cunostintelor.

Provocarea de a scrie o monografie asupra MRD este deci aproape obligatorie pentru
orice specialist in domeniu, chiar daca literatura este deja foarte bogata, cel putin pentru
a prezenta punctul de vedere propriu actual (si in limba materna): care sunt subiectele si
demonstratiile cele mai importante, care sunt principalele limite ale MRD, in general
deci ce si cat trebuie aprofundat Tn domeniu? Pe langa raspunsurile proprii la aceste
intrebari, prezenta monografie incearca sa furnizeze si o colectie bogata de exemple
concrete si corecte, care sa sprijine intuitia cititorului si sa-i serveasca drept ,,biblioteca”
de solutii primare in domeniu.

Prezentarea incepe cu aspectele "statice”, structurale, interesdnd doar proiectarea
schemelor de bd (in primele 6 capitole); apoi (in ultimul capitol) sunt tratate si
interogarile, ce tin de "dinamica" bd; data fiind insa stransa interdependenta intre
algebra relagionala si descompunerea fara pierderi sau dependenyele join, sectiunea 1.5
contine deja o introducere in limbajul algebric relagional de interogare.

Dupa un scurt istoric (in sectiunea 1.1), introducerea relagiilor in sectiunea 1.2
(inclusiv motivarea diferentelor in raport cu notiunea matematica omonima) si a unei
prime formalizari a MRD 1n sectiunea 1.3, urmeaza, in sectiunea 1.4, o scurta trecere n
revista a primei forme normale.

Capitolul 2 staruie asupra constrangerilor de integritate, analizand cheile (inclusiv
cele primare si straine, dar, in special, dependensele cheie), valorile nule,
constrangerile tuplu, cele implicate, cele triviale, ca si dependensele de incluziune ti-
pate si functional dependengele.

Sunt apoi prezentate in capitolul 3 anomaliile de actualizare a datelor care, im-
preuna cu cheile, impun si justifica necesitatea formei normale Boyce-Codd.

Capitolul 4 trateaza teoria dependenselor elementare; sunt abordate problema
implicariei, regulile de derivare, tablourile si algoritmii de vanare, ca si
descompunerile fara pierderi ale funcrional dependenselor, precum si problema
implicariei pentru dependensele de incluziune si decidabilitatea implicayiei finite si a
celei nerestrictionate.

Capitolul 5 este dedicat dependenzelor join si multivaluate, respectiv formelor
normale (3,3), 4, 5 (proiectie-join) si domenii-chei.
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Lucrarea este folosita si drept suport pentru mai multe cursuri universitare de
specialitate. De exemplu, primele trei capitole sunt prezentate in toate cursurile;
capitolul 7 si sectiunile 5.4, 6.1, 6.2 si 6.5 sunt adaugate cursurilor de un an ale
studentilor din anii 1V, iar capitolul 4 si sectiunile 5.1, 5.2, 5.3, 6.3 si 6.4 sunt studiate la
masterat.

1.1 Istoric si referinte bibliografice

Modelul relational al datelor a fost introdus in 1970 de matematicianul englez
E.F.Codd, cercetator IBM [106], avand drept scop declarat asigurarea independentei
datelor (de nivelul fizic, al oricaror implementari posibile) si depasirea restrictiilor
impuse de modelele datelor existente pana atunci. Primele modele ale datelor in ordine
cronologica, cel ierarhic si apoi cel retea, includ referinte explicite la caracteristici de
implementare la nivel fizic, precum pointerii, care aproape exclud dintre potentialii
utilizatori ai bd de acest tip pe nespecialistii Tn programarea calculatoarelor. Tn plus,
aceste modele nu dispun de definitii formale ce le-ar putea asigura consistenta si
precizia. Desigur ca succesul MRD, nu se explica insa numai prin Tnaltul grad de
independenta logica asigurat (fata de orice posibila implementare fizica) sau prin
formalizarea sa matematica; el se datoreaza si simplitatii unicei structuri folosite pentru
organizarea datelor (o varianta a relatiei matematice n-are) precum si naturaletei si
expresivitatii reprezentarii acesteia sub forma de tabele.

Exista foarte multe carti de specialitate ce prezinta si discuta aceste prime trei
modele ale datelor, precum Atzeni si De Antonellis [30], Date[118, 120], EIMasri si
Navathe [134], Korth si Silberschatz [211], Maier [239], Tsichritzis si Lochovski [334],
Ullman [337, 338, 339, 342, 343].

Primele implementari ale modelului relational au aparut la inceputul anilor 1980
(abia la un deceniu dupa definitia sa abstracta!); si asupra acestora exista carti, precum
Date [118,120] sau Stonebraker [323]. Tncepand cu 1985, o adevirati avalansa de
implementari pe calculatoare personale a inclinat definitiv balanta in favoarea modelului
relational, facAnd aproape complet uitate si desuete modelele ierarhic si retea. EIMasri si
Navathe [134], Korth si Silberschatz [211], Valduriez si Gardarin [344] indica si discuta
buna parte din aceste implementari, furnizand multe alte referinte suplimentare.

Cheile si functional dependentele au fost studiate prima oara de Codd [108,110].
Constrangerile tuplu nu au fost niciodata studiate formal; desigur Tnsa ca importanta lor
nu a putut fi subestimata de nici o implementare (a se vedea, de exemplu, Date [118]).
Dependentele de incluziune au fost luate in considerare mult mai tarziu (incepand cu
Casanova s.a. [86,87]), lucru oarecum surprinzator daca avem in vedere atat intelesul
lor, mult mai concret decat al multor alte clase de constrangeri, cat si marea lor
importanta practica in orice implementare.

Regulile de derivare au constituit prima tehnica folosita in studiul implicatiei
constrangerilor, odata cu introducerea de catre Armstrong [21] a unei multimi de reguli
solide si complete (nu identica, dar echivalenta cu cea prezentatd in problema 13 din
sectiunea precedentd). Oricat de ciudat ar parea acest lucru, existenta unei multimi
solide si complete de reguli de derivare pentru orice clasa de constrangeri (asa numita
axiomatizare completa a clasei respective) a fost multa vreme considerata mai
importanta decét cea a decidabilitatii problemei implicatiei. Pentru unele dintre aceste
clase, s-a descoperit ca nu exista o axiomatizare completa limitata (adica o axiomatizare
completa in care fiecare regula trebuie sa aiba un numar de antecedente cel mult egal cu
o valoare fixata), chiar daca problema implicatiei pentru aceste clase este decidabila
(vezi Kanellakis s.a. [192] pentru subclasa dependentelor de incluziune unare sau
Casanova s.a. [87] pentru reuniunea claselor de FD si de DIN). Pe de alta parte Tnsa,
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pentru unele clase de constrangeri a caror problema a implicatiei este nedecidabila (vezi
Chandra s.a. [99] pentru dependentele implicationale Tncapsulate sau Vardi [346] pentru
dependentele templet tipate), exista o axiomatizare completa limitata (vezi Beeri si
Vardi [62], respectiv Sadri si Ullman [304]). Ca atare, existenta sau nonexistenta unei
axiomatizari complete limitate si decidabilitatea (sau complexitatea) problemei
implicatiei nu sunt legate ntre ele. Desigur insa ca existenta unei axiomatizari complete
simple este un rezultat teoretic nu doar ,,frumos” in sine, ci indeobste si foarte util Tn
rezolvarea problemei implicatiei.

Dependentele multivaluate au fost independent introduse de Fagin [138] si de
Zaniolo [364], iar dependentele join de catre Rissanen [293]. Alte clase de constrangeri,
mai generale, au fost introduse Th domeniu de Fagin [141], Yannakakis si Papadimitriou
[361], Beeri si Vardi [62,63]. Mentionam aici doar faptul ca multimea tuturor tipurilor
de dependente cunoscute poate fi impartita in doua mari clase [62,63]:

1. dependense generatoare de egalitari (care includ FD) ce egalizeaza intotdeauna

valori ale unor coloane pe anumite linii; si

2. dependenye generatoare de tupli (care includ DJ si DMV) ce intotdeauna adauga

noi tupli la continutul relatiilor.

Formele normale FN1, FN2, FN3 si FNBC au fost introduse de Codd [108] (primele
trei, in 1972) si [110] (FNBC, in 1974). Formele normale FN4, FNPJ (FN5) si FNDC
au fost introduse de Fagin in 1977 [138], 1979 [139] si respectiv 1981 [140]. Formele
normale FN(3,3) si FNKE au fost propuse de Smith [316], respectiv de Zaniolo [364].
Breazu si Mancas [78] au introdus alte cateva forme normale: FN2L si FN3L (“locale”
n raport cu o cheie oarecare), FN2S si FN3S (“speciale”, in care se renunta la conditia
ca atributele din partea dreapta a FD sa fie neprime), dovedind ca FN2L si FN2S,
respectiv FN3L, FN3S si FNBC sunt echivalente. Figura O prezinta sinoptic ierarhia
formelor normale discutate Tn aceasta monografie.

dom + cheie FNDC
A
FNPJ(5) + DJ
A FN(3,3) ¢
\ / FN4

t DMV

FNBC

FNKE

FD ;‘
3
*28

FN2

Figura O: lerarhia formelor normale relagsionale si constrangerile asociate
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Studiul formal al anomaliilor se datoreaza lui Bernstein si Goodman [67] (1980),
LeDoux si Parker [221] (1982) si mai ales lui Chan [94] (1989).

Valorile nule necunoscute (impreuna cu o extensie a algebrei relationale ce include o
logica cu trei valori si un asa numit principiu de substitutie a nulurilor) au fost introduse
de Codd [81]; critica abordarii sale se datoreaza lui Grant [117]. Biskup [51,52] extinde
si aprofundeaza cercetarile in domeniu.

Vassiliou [224,226] considera atat nulurile necunoscute, cat si pe cele inexistente n
termenii semanticii denotationale. Valorile inexistente au fost studiate si de Lien [152]
si de Lerat si Lipsky [151]; nulurile lipsite de informatie au fost abordate de Zaniolo
[233,235], Keller [134], Atzeni si Morfuni [28,29] si Atzeni si De Bernardis [26].

Lipski [155,156] propune o prima generalizare a valorilor nule, prin folosirea
valorilor parsal specificate (submultimi nevide ale domeniului atributului
corespunzator in care nulurile pot lua valori). O alta generalizare, bazata pe asocierea de
probabilitati fiecarei valori dintr-un domeniu, se datoreaza lui Wong [230] (o valoare
specificata se poate reprezenta asignandu-i probabilitatea 1, in timp ce toate celelalte
valori ale domeniului au probabilitatea 0; un nul inexistent se reprezinta asociind
probabilitatea O tuturor valorilor domeniului; un nul necunoscut, prin probabilitatea 1/n
asociata tuturor valorilor, unde n este cardinalul domeniului respectiv?; iar nulurile
partial specificate de o submultime de cardinalitate k, asociind probabilitatea 1/k tuturor
acestor valori si probabilitatea 0 restului domeniului).

Korth si Ullman [145], Maier [160], Sagiv [191], Imielinski si Lipski [125] au
propus si studiat folosirea de indici pentru a distinge ntre diversele valori nule (zise si
nuluri marcate, acestea permit, de exemplu, memorarea informatiei ca anumite valori
nule trebuie sa coincida).

Studiul comportarii FD pentru valorile nule necunoscute se datoreaza, in esenta, lui
Vassiliou [225]; rezultatele sale in domeniu sunt Tnsa strans legate de cele obtinute de
Honeyman [120] privind satisfacerea FD privite drept constrangeri interrelationale.

Lien [153] si Atzeni si Morfuni [28,29] s-au ocupat de FD si valorile nule lipsite de
informatii (ultimii doi considerand si interactiunea FD cu constrangerile asupra valorilor
nule).

Constrangerile de existenta se datoreaza lui Maier [160]. Alte constrangeri asupra
valorilor nule au fost propuse de Sciore [198] (obiecte) si respectiv Maier [160]
(constrangeri de existenta disjunctive, care au fost apoi aprofundate de Goldstein [113]
sl Atzeni si Morfuni [29]).

O abordare interesanta inedita a dependentelor (de orice tip) este prezentata de
Imielinski si Lipski [126].

Desi initial normalizarea a dorit sa ofere o proiectare automata a schemelor de bd, n
ultimii ani, din ce n ce mai multi cercetatori Tn domeniu sunt de acord ca o asemenea
abordare este gresita. Tn locul ei, se recunoaste fie si numai implicit (dar, de exemplu, T
[30] si explicit!) ca proiectantul de bd trebuie sa faca intai uz de un model “conceptual”
(“semantic”) al datelor, macar de tip entitati-asociatii, urmand ca schema astfel rezultata
sa fie tradusa (manual sau automat) intr-o schema relationald normalizata. Tn acest
context, teoria normalizarii asigura doar repere si caracterizeaza tinta unor asemenea
proceduri. Capitolul 6 se bazeaza pe [206].

Majoritatea operatorilor algebrei relationale au fost definiti de Codd [106], odata cu
introducerea modelului relational in 1970. Prezentarile ulterioare ale altor autori
[123,134,211,337,342] difera foarte putin de cele originale. Pentru capitolul de fata, am
preferat sa urmarim prezentarea din [30].

! Daca domeniul este infinit, trebuie recurs, desigur, la distributii !
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Studiul puterii expresive a algebrei relationale prezentat in subsectiunea 7.2.1 se
datoreaza lui Paredaens [278] (1978); rezultatele similare pentru calculul relational au
fost obtinute de Bancilhon [44] in acelasi an.

Calculul relational a fost introdus tot de Codd (in 1971-72) [107,109], care a propus
limbajul CRT numit ALPHA, ce avea deja incorporata o forma de declaratii ale
domeniilor de valori. Tn 1978, Pirotte [280] a facut distinctia intre CRT si CRD, oferind
0 analiza detaliata a diverselor forme ale CR, inclusiv asupra problemelor ce apar la
transformarea unui calcul aplicat generic intr-un limbaj de interogare.

Desi introdusa in 1969 de Di Paola [130], deci inaintea modelului relational al
datelor, chiar daca intr-un context mai larg, notiunea de independenta a domeniilor s-a
impus foarte Tncet in teoria bazelor de date. Indezirabilitatea expresiilor al caror rezultat
ar putea fi constituit de intregul domeniu al valorilor a fost totusi detectata inca de la
introducerea CRT si CRD si a condus imediat la impunerea notiunilor de tip, respectiv
domeniu de valori [109,280]; cu toate acestea, accentul era pus la inceput asupra
contextele formale ce nu faceau apel la declaratii de domeniu al valorilor au fost
propuse doua tipuri de solutii:

» restrangerea limbajului la o subclasa a expresiilor care se comporta corect
(numite diferit de diversii autori: cu domenii restranse [269], sigure [337],
evaluabile [128] sau permise [333]);

» interpretarea interogarilor Tn raport cu domeniul activ si nu cu intreg domeniul
(interpretare limitata [239]).

Abia Tn 1982, Fagin [141] recunoaste importanta independentei domeniilor ca
notiune semantica (in contextul formulelor ce descriu constrangeri de integritate);
nedecidabilitatea ei a fost dedusa din rezultate anterioare [130, 345], iar restrangerea
domeniilor, siguranta, evaluabilitatea, permisiunea si limitarea interpretarii au fost
privite drept conditii suficiente pentru independenta domeniilor. Aceasta este de altfel si
abordarea pe care am adoptat-o in subsectiunea 7.1.1, cu exceptia faptului ca folosirea
declaratiilor de domeniu al valorilor are avantajul de a oferi o justificare formala
proprietatilor pe care le au limbajele comerciale oferite de SGBD curente.

Echivalenta intre limbajele algebrice si cele bazate pe calculul relational a fost
demonstrata tot de Codd [109]; demonstratii diferite au fost apoi propuse de Ullman
[337] si de Maier [239]. Aceasta echivalenta |-a determinat pe Codd sa introduca si
notiunea de completitudine [109]; deja pentru ALPHA insa, el a simtit nevoia de mai
mult decat completitudine si a introdus functiile tuplu si cele de agregare.
Completitudinea a fost apoi caracterizata de Paredaens [278] si Bancilhon [44]. Tn 1982,
Klug [209] a oferit demonstratia echivalentei intre algebra si calculul relational extinse
cu functii de agregare.

Teorema 193, care dovedeste ca inchiderea tranzitiva nu poate fi exprimata in
algebra relationala, dateaza din 1979 si se datoreaza lui Aho si Ullman [19] (care au
formulat-o si demonstrat-o pentru AR; demonstratia pentru CRD din sectiunea 7.4 este
mai usoara si conduce, evident, la acelasi rezultat — in virtutea echivalentei intre cele
doua formalisme). Notiunea de CH-completitudine a fost introdusa de Chandra si Harel
[98] Tn 1980 sub denumirea de interogari calculabile. Notiunile inrudite privind
interogarile generice au fost studiate de Hull [177].

Chandra [97] constituie 0 excelenta trecere in revista a problematicii limbajelor de
interogare (incluzand si limbaje mai puternice decat cele prezentate in acest capitol), ce
prezinta ierarhii de limbaje bazate pe putere expresiva, complexitate si primitive de
programare. In plus, lucrarea include si o impresionanta bibliografie cu lucriri din
logica matematica ce contin si unele din rezultatele pe care le-am prezentat in acest
capitol si care au fost de fapt demonstrate anterior, intr-un context mai general.
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Dintre operatorii algebrici propusi suplimentar si relevanti doar in manipularea
valorilor nule mentionam: augmentarea, unar, producadnd o relatie peste atributele
operandului plus alte atribute si ai carui tupli sunt proveniti din cei ai operandului prin
extinderea lor cu valori nule; joinul (natural) extern (,,outer join”’, adica LEFT si
RIGHT) [148]; si proiectia totala [191], o proiectie uzuala urmata de eliminarea tuturor
tuplilor ce contin valori nule. Este usor de demonstrat ca acesti operatori sunt derivati,
caci se pot obtine din cei fundamentali si din relatii constante continand valori nule.

Cel de-al doilea tip de abordare a nulurilor (i.e. cel bazat pe constrangeri asupra
acestora) a fost introdus si dezvoltat de Imielinski si Lipsky [127], Abiteboul si
colectivul [7] si de Grahne [116]. Cel de-al treilea, bazat pe predicatul NULL, nu
provine din cercetarea in domeniu, ci din industria SGBD relationale!

SQL provine din SEQUEL (acronimul pentru ,Structured English QUEry
Language”), creatie a cercetatorilor corporatiei IBM (Chamberlin si Boyce [371], 1974)
care au lucrat la prototipul primului SGBD relational din lume, System R [27, 92].

QBE se datoreaza altui distins cercetator al IBM, Moshe Zloof [369] si dateaza din
1977.

Timp de foarte multi ani, s-a dat foarte putina atentie limbajelor de actualizare a
datelor: se credea ca acestea pot fi specificate doar cu ajutorul unor operatii simple
(adaugarea, modificarea si stergerea de tupli ce satisfac anumite conditii) care pot fi
reduse la operatii algebrice cu multimi. Mai nou insa, de prin 1988, Abiteboul si Vianu
[8,9,10,11] au dovedit ca exista si Tn acest domeniu probleme de adancime, care au
determinat aparitia unui nou camp de cercetari inca activ. O trecere interesanta in revista
a aspectelor fundamentale in aceasta directie o constituie [1].

1.2 Relatii

O bd relarionala este reprezentata ca o colectie de tabele, fiecare dintre ele avand a-
tasat un nume unic in cadrul bd. Liniile tabelelor reprezinta o legatura (in sensul de aso-
ciatie, relatie) intre elementele unor multimi de valori. Capul de tabel contine nume de
atribute ce trebuie sa fie distincte Tn cadrul fiecarei tabele. Pentru fiecare coloana in
parte existi o multime de valori posibile, numita domeniu®.

Figura 1 prezinta o reprezentare tabulara a unor informatii despre carti si vanzarea
lor. Analizand cele patru tabele, se poate afirma ca fiecare linie este un n-tuplu ordonat
de valori <di, dz, ..., d»>, in care fiecare valoare d; apartine domeniului coloanei j, j =
=1,2,...,n, unde n > 1 este numarul de atribute al tabelei.

1n teoria matematica a relatiilor, dat fiind un sir de multimi Dy, D5, ..., Dn (nuU neapa-
rat distincte!), o relagie este o submultime a produsului cartezian D; x D, x ... x Da. Dy,
D,, ..., Dn se zic domeniile relatiei, iar n se zice gradul (sau aritatea) ei. O relatie este
deci 0 multime ordonata de n-tupli de forma <d,, d,, ..., d> astfel incét fiecare valoa-
re d; apartine domeniului Dj, pentruj=1,2,..., n.

Una dintre reprezentarile posibile ale relatiilor este, desigur, cea tabulara (lipsita in-
sa de numele coloanelor).

Numarul de n-tupli ai unei relatii se zice cardinalul® ei. Tn general, daci domeniile
sunt infinite, atunci si cardinalitatea relatiei poate fi infinita. Evident Tnsa ca in aplicatii
concrete de bd cardinalul oricarei relatii este finit. Tn cele ce urmeaza, implicit, vom pre-
supune relatii finite peste domenii infinite.

Conform proprietatilor fundamentale ale multimilor si relatiilor, rezulta urmatoarele:

2 Aici inteles mai degraba ca Tn programare, drept ,,domeniu de valori”, desi este vorba de codomeniul
atributului privit ca functie definita pe relatia din care face parte.

3Tn general, functia cardinal (notata card(M) sau cardM, unde M e o multime) este definiti pe multimea
tuturor multimilor si cu valori in multimea naturalilor, asociind fiecarei multimi numarul ei de elemente.
Trivial, de exemplu, card = 0.
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1. (1) ordinea n-tuplilor intr-o relatie este irelevanta
(i) n-tuplii unei relatii sunt distincti (nu exista dubluri).

10



AUTORI
#Autor Prenume Nume
1 Emil Cioran
2 Constantin Noica
3 Mircea Ciobanu
4 Mircea Eliade
CARTI
#Carte  Autor
1 1
12 2
29 3
37 4
VANZARI
#vVanzare
1
2
3
4
5
6
7

VANZATORI
#Vanzator Vanzator

1 Libraria din fundul curtii
2 Dalles
3 Eminescu
Titlu Pret
Silogismele amaraciunii 6.000
Devenirea intru fiinta 8.000
Convorbiri cu Regele Mihai | 6.000

De la Zalmoxis la Gingis-Han ~ 12.000

Vanzator  Carte

1

WWN P R

1
12
29
37
29

1
29

Cantitate
670
210

2.890
915
4,770
820
150

Figura 1: Reprezentarea tabulara a unei bd

2. orice n-tuplu este o multime ordonata de valori (adica orice a i-a valoare apartine
celui de-al i-lea domeniu); ca atare, ordinea domeniilor unei relatii matematice
este semnificativa.

Dupa cum se poate observa in exemplul 1, pentru a interpreta corect intelesul unei

relatii matematice, referirea la domenii trebuie facuta folosind pozitia acestora in sirul

definind relatia.
Exemplul 1

data,

Sa reprezentam printr-o relatie matematica, numita orar, in-
formatii privind cursurile tinute intr-o facultate: orar < sir x gir x data x

orar = { <lonescu, Logica, 15.07.94, 30.05.95>,

15.07.94, 30.06.95>,

15.07.95, 20.01.96>}
Domeniul data are aici doua roluri distincte, indicadnd data de incepere a cur-
surilor, respectiv cea de sfarsit. Singurul mod de a distinge intre ele este doar
faptul ca acestea ocupa pozitia a treia, respectiv a patra in sirul domeniilor.
Acelasi lucru este valabil, desigur, si pentru domeniul sir.

Pentru a evita acest neajuns, este de obicei adoptata Tn bdr o definitie alternativa a
relatiilor: fiecarei aparitii @ unui domeniu i se asigneaza un rol. Rolurile sunt referite
prin nume simbolice zise atribute, care corespund cat mai apropiat cu putinta numelor
coloanelor din reprezentarea tabulara. Formal, legatura ntre atribute si domenii este sta-

bilita de o functie dom : X — D definita pe multimea atributelor X = {A, A, ..
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cu valori in multimea domeniilor D. Similar, un tuplu peste multimea atributelor X este
o functie t care asociaza fiecarui atribut Ai € X o valoare din domeniul dom(Ai); aceasta

valoare se noteaza t[Ai]. Notatia se poate extinde la multimi de atribute Y < X: t[Y]
indica restrictia functiei t la atributele din Y.*
Exemplul 2 In exemplul 1 s-ar putea defini urmatoarele atribute:

Profesor cu dom(Profesor)
=gir
Curs
cu dom(Curs) = gir
Tnceput cu dom(inceput)
= data
Sfarsit cu dom(Sfarsit)
= data
Tuplul <lonescu, Logica, 15.07.94, 30.05.95> din exemplul 1 poate fi descris
functional astfel: t[Profesor] = “lonescu”, t[Curs] = “Logica”,

t[Inceput] = 15.07.94, t[Sfarsit] = 30.05.95.

Revenind la reprezentarea tabulara, putem acum afirma si formal ca o relatie poate fi
prezentata in mod natural ca o tabela ale carei linii corespund tuplilor si Tn care coloane-
le contin valori ale cate unui atribut al relatiei (vezi figura 2). Este insa important de
subliniat faptul ca o relatie este o descriere formala a corespondentei intre elementele u-
nor multimi, in timp ce o tabela este doar una dintre posibilele reprezentari ale relatiei.
Analizénd reprezentarea tabulara a relatiilor, se observa urmatoarele:

= Valorile oricarei coloane sunt omogene (i.e. valorile unui atribut apartin unui a-

celasi domeniu: intregi, siruri de caractere etc.).

= Liniile sunt distincte (relatiile sunt multimi de tupli, deci nu contin niciodata du-

plicate).

= Ordinea coloanelor este irelevanta (caci ele sunt intotdeauna identificate printr-

un nume unic Tn cadrul relatiei si nu prin pozitie).

= Ordinea liniilor este irelevanta (caci ele sunt identificate prin continut si nu prin

pozitie).

Numele relatiei

ay k C an k

tuplu

* Aceastd notatie contine o incoerentd: daca A este un atribut, atunci t[A] este o valoare; simultan, daca X
este un atribut, atunci t[X] este un tuplu, adica o functie. De asemenea, dupa cum vom vedea, multimile
contindnd un singur atribut sunt de obicei notate cu numele atributului; urmeaza c&, daca X=A, atunci t[A]
este atat o valoare cét si un tuplu. Ambiguitatea aceasta este nsa deseori irelevanta, dar trebuie clarificata
semnificatia notatiilor Tn toate cazurile relevante. Desigur ca totul ar fi mai clar daca tuplii n-ar fi
considerati in MRD functii, ci valori ale produselor de functii (i.e. atributelor) alcatuind relatiile.
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Valorile unui atribut
Figura 2: Atribute, tupli si valori intr-o relasie

1.3 Definitia formala a modelului relational

Un model al datelor este o unealta formala pentru descrierea informatiilor de interes
n diverse aplicatii. Exista doua niveluri de descriere posibile:

1. Nivelul intensional, implicand proprietatile generale ale claselor de valori, pre-

cum si ale claselor de corespondente intre acestea.

2. Nivelul extensional, implicand valorile propriu-zise si corespondentele intre ele.

Tn modelul relational, primul nivel corespunde descrierii independente de timp a re-
latiilor (scheme), iar cel de-al doilea corespunde continutului de date al relatiilor (in-
stanse) la un moment dat. Definitiile exacte urmeaza:

Definitsia 1 Schema relagiei consta dintr-un nume (numele relatiei) si 0 multime de
nume de atribute. Notatia pentru o relatie numita R cu atribute A;, A,, ..., An este R(A,,
A, ..., An). Prima litera a numelui relatiilor, prin conventie, este litera mare.

Schema unei bazei de date consta dintr-o multime de scheme de relatii, fiecare din
ele avand nume distincte. Prin conventie, notatia pentru schema unei bd utilizeaza litere
ingrosate, de exemplu R.

Definisia 2 Conrinutul (instanza) relagiei (sau, simplu, relasia) definita peste o
schema R(X) consta dintr-o multime finita de tupli peste X. Prin conventie, continutul u-
nei relatii se noteaza cu numele schemei sale scris insa cu litera mica (de exemplu r).

Conyinutul (instansa) bazei de date (sau, simplu, baza de date) definita peste o sche-
ma R = {Ri(X1), Ra(X,), ..., Ra(Xn)} consta dintr-o multime de relatii {ry, r, ..., rn}, un-
de fiecare ri este definita peste schema corespunzatoare R;.5

Exemplul 3 Fie informatiile despre carti si vanzari din figura 1.
Schema bd contine patru scheme de relatie:
AUTORI (#Autor, Prenume, Nume)
VANZATORI (#Vanzator, Vanzator)
CART1 (#Carte, Autor, Titlu, Prey) si
VANZARI (#Vanzare, Vanzator, Carte, Cantitate)
Continuturile relatiilor corespunzatoare sunt:
autori = {t;, to, ts, t4}
vanzatori = {ts, ts, t;}
Cdl’;‘i = {tg, tg, t10| tll} S'
vanzari = {ty,, tis, ta, Us, te, tiz, tis},
unde: t;[#Autor] = 1, t;[Prenume] = “Emil”, t;[Nume] = “Cioran”,...,
te[ Titlu] = “Silogismele amaraciunii”, tg[Pref] = 6.000 s.a.m.d.

Pentru a usura citirea, reprezentam relatiile cu ajutorul tabelelor, adoptand notatia
formala doar pentru valori individuale ale datelor. Pentru a reprezenta continutul unei
bd, incadram pe figura corespunzatoare toate tabelele componente intr-un dreptunghi, ca
in figura 1.

Alte conventii notationale uzuale sunt urmatoarele: atributele se noteaza cu litere
mari de la inceputul alfabetului, eventual cu indici si apostroafe (A,B,...,A;,A’,...); multi-
mile de atribute la fel, dar folosind litere de la sfarsitul alfabetului (X,Y,...,X3,X’, ...) sau
prin juxtapunerea numelor atributelor implicate (de exemplu, X = A;A,...A«); similar, re-

® Mai precis (dar mai putin clar), o baza de date ar putea fi definita ca o aplicatie asociind fiecare relatie r
peste R(X) cu schema sa R(X).
13



uniunea multimilor de atribute se noteaza prin concatenarea numelor acestora (de exem-
plu, XA inseamna X U{A}); cateodata, mai ales in cazul operanzilor din expresiile alge-
brice relationale, in loc de numele relatiei se foloseste notatia r(X), cu semnificatia "re-
latia r definita peste multimea de atribute X".

1.4 Prima forma normala

Tn exemplele de relatii de pana acum, toate valorile oricarui atribut au fost atomice
(adica indivizibile n bd). Asemenea atribute se zic simple. Exista insa si alte doua tipuri
de atribute la care ne vom opri in cele ce urmeaza®.

Un atribut se zice multivaluat daca valorile sale sunt elemente ale multimii partilor
unei multimi (de valori).

Exemplul 4 Atributul CoduriDisciplineAbsolvite din relatia prezentata in fi-
gura 3 este multivaluat. Domeniul sau este multimea partilor multimii tuturor
cursurilor oferite studentilor de facultatea in cauza.

ABSOLVIRE
CodStudent  AnAbsolvire  CoduriDisciplineAbsolvite
0962 1995 {MA101, MA102, F100, PC101}
0962 1996 {MA201, MA202, PC201, BD201, SD201}
1087 1996 {3
1152 1996 {MA101, F100}
Figura 3: O relagie cu un atribut multivaluat
EXAMINARI
CodStudent  DataExaminarii  NoteObyinute
0962 20.06.95 <MA101,9>
0962 15.02.96 <MA202,10>
1152 08.02.96 <F100,6>
Figura 4: O relatie cu un atribut structurat
CATALOG
CodStudent  Sectia Examene
Data Disciplina Nota
0962 Calculatoare  20.06.95 MA101 9
30.06.95 MA102 10
07.07.95 PC101 10
14.07.95 F100 6
15.02.96 MA202 10
1087 Automatizari  14.07.95 F100 4
15.02.96 MA202 4
Figura 5: O relarie cu un atribut relasie (adica si multivaluat si structurat)
CATALOG
CodStudent  Sectia Data Disciplina Nota
0962 Calculatoare  20.06.95 MA101 9
0962 Calculatoare  30.06.95 MA102 10
0962 Calculatoare  07.07.95 PC101 10
0962 Calculatoare  14.07.95 F100 6

® Tipuri provenind, de fapt, din modelele de date ierarhic si retea.
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0962 Calculatoare  15.02.96 MA202 10
1087 Automatizari  14.07.95 F100 4
1087 Automatizari  15.02.96 MA202 4
Figura 6: Relaria plata echivalenta celei din figura 5

Un atribut se zice structurat daca valorile sale sunt tupli (de valori), deci daca dome-
niul sau este o relatie.

Exemplul 5 Atributul NoteObrinute din relatia prezentata in figura 4 este
structurat. Domeniul sau este produsul cartezian intre multimea disciplinelor
si multimea notelor posibile.

Domeniile pot avea structuri si mai complexe, construite din compuneri de multiva-
luari si structurari.

Exemplul 6 Atributul Examene din relatia prezentata in figura 5 este atat
multivaluat, cét si structurat. Valorile sale sunt relatii (adica multimi de tupli)!
Tn asemenea cazuri, desigur, sunt necesare conventii de reprezentare tabulara
care sa evidentieze nivelurile de structurare.

Definisia 3 O schema de relatie se zice ca este in prima forma normala (FN1) (sau
"plata™) daca toate atributele ei sunt simple. Altfel, relatia se zice "incuibata™ ("nested”
n engleza).

Tn modelul relational al datelor sunt considerate doar relatii plate, astfel incat modul
de reprezentare al datelor sa fie simplu si uniform. Se poate arata in mod trivial ca orice
relatie Tncuibata se poate transforma intr-o relatie plata echivalenta.

Exemplul 7 Figura 6 prezinta o relatie plata echivalenta cu cea din figura 5.
"Aplatizarea" a fost evident realizata prin Tnlocuirea atributului multivaluat
structurat Examene cu componentele sale Data, Disciplina, Nota.

1.5 Introducere in algebra relationala

Bazele de date nu sunt utilizate doar pentru memorarea (chiar daca structurata) a da-
telor din aplicatii, ci, mai ales, pentru a le putea regasi, actualiza si extrage din ele infor-
matii agregate (exemple: totaluri, medii, maxime, minime etc.). Ca atare, modelele de
care ne ocupam includ si limbaje pentru interogarea si actualizarea datelor.

Actualizarile pot fi vazute ca functii definite pe si cu valori in multimea starilor bd,;
la randul lor, interogarile sunt functii definite pe multimea starilor si cu valori in spatiul
relatiilor peste toate schemele posibile. Prin urmare, cele doua familii de limbaje au
multe lucruri in comun. Literatura de specialitate acorda insa o mult mai mare atentie
limbajelor de interogare (care sunt mai complexe) decét celor de actualizare.

De fapt, chiar si schema unei bd poate fi interpretata ca o colectie de intrebari, iar
continutul ei ca pe multimea raspunsurilor corespunzatoare. De exemplu, schema bd
prezentata in figura 1 (si formalizatd relational in exemplul 3) este constituita din
urmatoarele patru intrebari:

1. ,,Care sunt codul, prenumele si numelor autorilor de interes?”

,,Care sunt codul si denumirea vanzatorilor de interes?”

,»Care sunt codul autorului, codul, titlul si pretul cartilor de interes?"

»Care sunt codul vanzarii, al vanzatorului si al cartii (la care se refera intrebarile
2 si 3 de mai sus), precum si cantitatea (i.e. numarul de exemplare) vandute?"

Desigur ca raspunsul la fiecare dintre aceste intrebari in parte este oferit de relatiile
AUTORI, VANZATORI, CARTI, respectiv VANZARI.

Tn abordarile logice ale modelrii datelor, se considera chiar ca fiecare tuplu in parte
constituie raspunsul la o intrebare: de exemplu, primul tuplu al relatiei CART1 din figura
1 este interpretat drept "Este adevarat faptul ca, printre cartile de interes, se numara si

o
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cea cu titlul *Silogismele amaraciunii’, cu codul 1 si pretul de vanzare 6.000, avand
autorul cu cod 1"; iar primul tuplu al relatiei VANZARI e interpretat drept "Este
adevarat faptul ca din cartea avand codul 1 s-au vandut de catre vanzatorul cu codul 1
cantitatea de 670 exemplare."

Pe baza acestor intrebari si raspunsuri (fundamentale) memorate de orice bd, se pot
formula n orice moment o multime de alte intrebari ("derivate™) la care raspunsul poate
fi calculat. De exemplu, referindu-ne din nou la bd din figura 1: "Ce autor, ce cod si ce
pret are cartea cu titlul ‘Devenirea intru fiinta’?"; "Exista vreo carte de autorul ‘Gabriel
Liiceanu’ printre cele de interes?"; "Ce titluri de carti ale autorului ‘Mircea Eliade’ au
fost editate si la ce preturi?"; "Cate exemplare s-au revandut in total din cartea cu titlul
‘Convorbiri cu Regele Mihai 1I’?""; "Care este multimea codurilor de carti ce nu au fost
revandute n cel putin 100 de exemplare?"; "Care este totalul incasarilor vanzatorului
‘Dalles’ pentru cartile de interes?" etc.

Desigur ca sunt posibile si intrebari la care raspunsul nu poate fi calculat pornind
doar de la informatiile memorate de bd, fie din lipsa unor valori, fie pentru ca intrebarile
nu sunt corect sau sunt ambiguu formulate.

De exemplu, revenind din nou la figura 1, la intrebarea "Ce pret are cartea cu titlul
‘Pe culmile disperarii’?" nu s-ar putea raspunde decét ca "Momentan, nu exista nici o
carte cu titlul *Pe culmile disperarii’ printre cele despre care sunt detinute date!"; sau la
intrebarea “In ce an a fost scrisa cartea cu titlul ‘De la Zalmoxis la Gingis-Han’?" nu se
poate raspunde decat cel mult ca "Pentru nici o carte nu este memorat anul scrierii!™; in
timp ce la intrebarea "Care este codul cartilor vandute intr-o cantitate mai mare decat ti-
tlul lor?" nu se poate raspunde decat ceva de tipul "Intrebare incorect formulata, deoare-
ce cantitatile nu sunt comparabile cu titlurile!".

Limbajele de interogare a datelor sunt tocmai uneltele ce permit formularea, verifi-
carea corectitudinii si calcularea raspunsurilor la toate intrebarile corecte, posibil de
derivat pe marginea oricarei bd. Desi abia capitolul 7 se ocupa n detaliu de interogari,
este nevoie deja sa prezentam n urmatoarea sectiune cei trei operatori fundamentali ai
algebrei relagionale, principalul limbaj de interogare al modelului relational, si anume:
selecria, proiectia si join-ul” natural.

15.1 Selectie

Operatorul unar de selectie este definit cu ajutorul formulelor logice ale calculului
propozitional.

Definitia 4 Fie r o relatie peste multimea X de atribute; o formula propozitionala
(sau, simplu, propozitie) F peste X se defineste recursiv, pornind de la atomi si folosind
operatorii logicii propozitionale, astfel:

Atomii peste X sunt de forma A;®A; sau A;@a, unde A;, A, € X, a este 0 constanta,
iar ® este unul dintre operatorii de comparatie: =, #, <, >, <, >.* Orice atom peste X este
o formula propozitionala peste X; daca F,, F, sunt propozitii peste X, atunci (F;), —(Fy),
F1 A Fy, Fi v F, sunt propozitii peste X. Nimic altceva nu este formula propozitionala.

7 Tn engleza, "join" Inseamna, printre altele, "a Tmbina/imbinare", sens care reda cel mai exact in romana
semnificatia avuta in vedere de E.F.Codd pentru denumirea acestui operator. Am fi putut sa-l traducem
deci perfect prin "operatorul de imbinare a relatiilor”, dar nu facem acest lucru si preferam in loc acest
barbarism Tntrucat "join" a intrat deja de mult in jargonul de bd.

¥ Desigur ca acesti operatori de comparatie cer ca domeniile implicate sa fie multimi ordonate, ceea ce
constituie probabil o presupunere rezonabila pentru orice aplicatie: in general, bd memoreaza numere, si-
ruri de caractere, constante logice si date calendaristice. Evident insa ca, de exemplu, cel mai adesea,
compararea cu alt operator decét egalitatea a continutului sau adreselor unor fotografii, fisiere audio sau
video nu are sens!
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O propozitie peste X poate fi privita ca fiind o functie booleana ce asociaza fiecarui
tuplu o valoare de adevar. Un atom are valoarea adevarat pentru un tuplu t daca t[A;]®
Ot[A] (respectiv t[A;]®a) este adevarat, iar in caz contrar, desigur, atomul are valoarea
fals.

O propozitie de forma (F) este adevarata pentru t daca si numai daca F este adeva-
rata pentru t; o propozitie de forma —(F) este adevarata pentru t < F este falsa pentru
t. F; A F, este adevarata pentru t < atat F; cat si F, sunt adevarate pentru t; F; v F, es-
te adevarata pentru t < cel putin una dintre propozitiile F,, F, este adevarata pentru t.

Definitia 5 Fie o relatie r(X) si o propozitie F peste X; se zice selectia lui r Tn raport
cu F si se noteaza cu or(r) relatia avand tot schema X, dar care contine doar acei tupli
din r ce satisfac F, adica: or(r) = { t € r | F(t) = adevarat}. o

Figura 7 prezinta un exemplu de selectie asupra relatiei VANZARI din figura 1 si
anume formalizarea relationala a Tntrebarii "Ce vanzari s-au facut in cantitati depasind
1.000?", precum si raspunsul aferent.

Se observa c4, in general, selectia permite formalizarea intrebarilor de tipul "Ce tu-
pli ai relatiei ... satisfac predicatul logic urmator: ...?".°

OCantitate > 1.000(VANZAv R|)
#Vanzare  Vanzator Carte Cantitate
3 1 29 2.890
5 2 29 4,770

Figura 7: Un exemplu de selecrie
15.2 Proiectie

Definisia 6 Fie o relatie r(X) si o submultime proprie Y a lui X; se zice proiectia lui r
pe Y si se noteaza cu ny (r) relatia peste atributele Y ce contine restrictia tuplilor lui r la
atributele din Y, adica: mv (r) = {t[Y] |ter }.1°

Proiectia este, intr-un fel, ortogonala selectiei: in timp ce proiectia ia in considerare
toti tuplii operandului peste o submultime a atributelor acestuia, selectia considera o
submultime a tuplilor operandului peste toate atributele sale. De aceea, se mai spune ca
proiectia calculeaza descompuneri verticale, in timp ce selectia calculeaza descompu-
neri orizontale ale relatiilor.

Figura 8 prezinta un exemplu de proiectie asupra relatiei VANZARI din figura 1 si
anume formalizarea relationala a intrebarii "Care este submultimea vanzarilor restransa
la codul cartii si cantitatea vanduta?”, precum si raspunsul aferent.

Se observa ca, in general, proiectia permite formalizarea intrebarilor de tipul "Ce tu-
pli are relatia obtinuta restrangand tuplii relatiei ... la submultimea urmatoare a atribute-
lor ei: ...7".

De notat ca, datorita cerintei de unicitate a tuplilor impusa de definitia matematica a
multimilor, prin proiectie se pot pierde informatii in raport cu cele memorate de relatia
proiectatd: de exemplu, chiar daci In VANZARI ar mai fi existat si tuplul <8,2,1,
670> rezultatul proiectiei din figura 8 nu s-ar fi schimbat cu nimic!

Evident ca singurul mod Tn care acest tip de pierdere a informatiilor poate fi evitat
este includerea unei chei (iar in cazul existentei valorilor nule, aceasta trebuie neaparat
sa fie cheia primara!) n lista atributelor dupa care se face proiectia (vezi problema 86).

® Evident ca daca toti tupli unui continut r satisfac F, atunci ox(r) este aplicatia unitate, Tn timp ce daca
nici unul nu o satisface, atunci continutul calculat de acest operator este vid.
10 Evident ca, pentru orice relatie r, daca Y = X, atunci rty este aplicatia unitate, Tn timp ce nz = &.
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Pentru a feri programatorii neavizati sau neatenti de asemenea pierderi de informatii,
majoritatea implementarilor comerciale (bazate pe limbajul SQL) nu elimina automat
duplicatele din raspuns (a se vedea predicatele SQL DISTINCT si DISTINCTROW).

JGCarte, Cantitate (VANMR | )
#Carte Cantitate

1 670
12 210
29 2.890
37 915
29 4.770

1 820
29 150

Figura 8: Un exemplu de proiectie
153 Join natural

Definitia 7 Fie ry(YX) si ry(XZ) doua relatii astfel incat YX n XZ = X; se zice join
natural™ (sau simplu, join) intre r; si r, si Se noteaza cu r, >, relatia definita peste
YXZ si care contine toti tupli (peste YXZ) ce rezulta din concatenarea acelor tupli din r;
si din r, ale caror valori pentru atributele X coincid, adica:

rno<r,= {tpeste YXZ| 3(t; € ry, 1, € 1), tIXY] = 4[XY] A t[XZ] = t,[XZ] }.

Definisia 8 Se spune ca doi tupli tyery, t,er, sunt joinabili daca ei contribuie la
formarea joinului, adica daca t,[X] = t,[X]. Daca un tuplu nu contribuie la formarea joi-
nului, el se zice "Incurca-lume” ("dangling™ in engleza). Daca nici una din cele doua re-
latii nu contine asemenea tupli Tncurca-lume, atunci se zice ca rezultatul joinului lor na-
tural este un join complet.

Se observa ca, in general, joinul natural permite formalizarea intrebarilor de tipul
"Ce tupli are relatia obtinuta prin concatenarea tuplilor relatiei ... cu toti tuplii relatiei ...
care au aceleasi valori pentru atributele comune celor doua relatii?".

Exemplul 8 Figura 9 prezinta joinul (complet) dintre relatiile CART1 si
VANZARI din figura 1. Se observa, de exemplu, ca primul tuplu din CART1
este joinabil numai cu primul si cu penultimul dintre tuplii VANZARI. Acest
join reprezinta formalizarea relationala a Tntrebarii “Tn ce cantitati au fost van-
dute cartile de interes de catre fiecare vanzator in parte?", precum si raspunsul

aferent.

CARTI < VANZARI

#Carte  Autor Titlu Pret #Vanzare  Vanzator Cantitate
1 1 Silogismele amaraciunii 6.000 1 1 670
1 1 Silogismele amaraciunii 6.000 2 3 820
12 2 Devenirea intru fiinta 8.000 3 1 210
29 3 Convorbiri cu Regele Mihai | 6.000 4 1 2.890
29 3 Convorbiri cu Regele Mihai | 6.000 5 2 4.770
29 3 Convorbiri cu Regele Mihai | 6.000 6 3 150
37 4 De la Zalmoxis la Gingis-Han  12.000 7 1 915

Figura 9: Un exemplu de join natural

Este interesant de remarcat faptul ca definitia 7 are sens chiar daca X este multimea
vida (adica cele doua relatii nu au nici un atribut comun). In acest caz, orice tupli t;ery,

1 'Vom vedea ca operatorul join este mai general decat cel “natural” definit aici: se poate defini ®-joinul
pentru orice operator de comparatie ® aplicabil domeniilor respective: de exemplu, oricare dintre =, #, <,
>, <, >. Daca @ este operatorul “=", atunci joinul se zice echijoin. Trivial, joinul natural este un caz parti-
cular de echijoin. Mai general insa, join-ul este de fapt compunerea selectiei cu produsul cartezian!
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t,er, sunt joinabili, iar joinul natural astfel obtinut este chiar produsul cartezian al celor
doua relatii.*?

Din definitia sa, rezulta ca joinul este, intr-un anumit sens, inversul proiectiei: asa
cum se poate spune despre proiectie ca genereaza descompuneri verticale, putem afirma
ca joinul calculeaza compuneri verticale; vom clarifica insa natura exacta a dualitatii Tn-
tre acesti doi operatori n subsectiunea urmatoare.

Dupa cum am afirmat inca de la Tnceputul acestui capitol, Tn modelul relational nu
exista pointeri si nici vreun alt fel de referinte explicite intre date, toate informatiile
fiind memorate folosind exclusiv valori ale datelor. Drept urmare, legaturile intre relatii
sunt reprezentate prin existenta unor atribute identice in schema relatiilor implicate,
ceea ce face ca joinul natural sa fie operatorul fundamental in corelarea datelor.

154 Expresii algebrice relationale

Compunand operatorii relationali introdusi in cele trei subsectiuni anterioare, se pot
obtine expresii de algebra relasionala oricat de complexe. Facand din nou apel la rela-
tiile din figura 1, exemplificam acest lucru cu relatia din figura 10, descrisa de urmatoa-
rea expresie relasionala SPJ (Selectie-Proiectie-Join) :

ﬁTitIu,Cantitate(CAR Tl ><[ GCantitate > 1000(VANZ/‘IR|))

Titlu Cantitate
Convorbiri cu Regele Mihai | 2.890
Convorbiri cu Regele Mihai | 4.770

Figura 10: Rezultatul evaluarii unei expresii algebrice relationale SPJ

Evident ca aceasta reprezinta formalizarea relationala a intrebarii "Ce titluri de carti
au fost vandute si in ce cantitati, pentru cantitati de cel putin 1.000 exemplare?", precum
si raspunsul aferent.

1541 Expresii implicand operatorii join si proiectie

Expresiile relationale care implica operatorii join si proiectie se bucura de foarte
multe proprietati interesante. Evident ca, de exemplu, operatorul join este asociativ si
comutativ. Ca atare, se poate scrie e = < <L < o, VmeN dar
joinul poate fi deci considerat si ca un operator n-ar, n > 1, dupa cum urmeaza: date
fiind ry(Xy), ..., ra(X»), se poate defini: <Py ri= {t[X1 ... Xa] | 3(ty€ry,..., taem), t[Xi] =
=t[Xi], Vi=1,2,...,n}.

Mult mai interesante sunt insa proprietatile ce clarifica natura exacta a dualitatii e-
xistente intre join si proiectie, despre care am amintit deja Tn subsectiunea anterioara.

Exemplul 9 Daca proiectam relatia din figura 9 pe atributele #Vanzare,
Vanzator, Carte, Cantitate obtinem la loc relatia VANZARI. Similar, daca o
proiectam pe atributele Carte, Autor, Titlu, Pre obtinem relatia CART1. De
notat ca aceste egalitati sunt adevarate doar in cazul joinurilor complete; in
general, daca joinul nu este complet, se obtin prin proiectie submultimi ale re-
latiilor originale ce contin toti tupli cu exceptia celor incurca-lume.

Lema urmatoare (a carei demonstratie este lasata in seama cititorului — vezi proble-
ma 8) arata ca acest lucru nu este intamplator:

LEMA 9 Fie relatiile ry(Xy), ..., rm(Xm), m>1;

1. 7ij(><mi:1ri) c ri, Vj, 1<j<m.

2. nx,-(>4mi=1ri) =rj, V], 1I<j<m & 1y, ..., 'mau un join complet.

27n plus, evident, daca Y =Z =@ si r=r,=r, atunci r, > rR=r > r=r, deci in aceste conditii
joinul este idempotent.
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3. nxj'(><[mk=1 (7IXk(><Hmi=1ri))) = n>q(I><]mi=1ri), Vj, 1<j<m.

Primul punct al lemei stabileste ca proiectand rezultatul joinului a m relatii peste
schema oricarui operand se obtine o relatie inclusa in acel operand. Al doilea punct pre-
cizeaza ca incluziunea de mai sus devine egalitate numai in cazul joinurilor complete.
Ultimul punct al lemei stabileste ca operatorul compus de la primul punct este idempo-
tent (adica aplicarea sa repetata de oricate ori produce exact acelasi rezultat ca si o sin-
gura aplicare).

Rezultate oarecum duale celor de mai sus pot fi demonstrate pentru expresiile ce
compun in ordine inversa proiectia si joinul natural (vezi problema 9):

LEMA 10 Fie r(X) o relatie si Xy, ..., Xa multimi de atribute a.l. U"=1X;=X.

1. Nmizl(m(r)) or
2. Nmkzl(nxkd><lmi:1(7cxi(r)))) = Mmizl(m(r)).

1.6 Descompuneri fara pierderi

Exista si 0 notiune duala celei de join complet:

Definisia 11 Se zice ca r are o descompunere fara pierderi in raport cu Xy, ..., Xm
daca ><[mi:1(1IXi(l’)) =r, adica daca r poate fi reconstruit exact din proiectiile sale.

Figurile 11 si 12 prezinta o asemenea decompozitie, respectiv o descompunere cu
pierderi*®. Vom studia in detaliu descompunerile in capitolul 4.

r
Localitate  Judet  Primar Prefect
Sibiu Sibiu  lonescu Popescu
Oradea Bihor  Georgescu  Popescu
7ZLocaIitate,Primar,Prefect(r)
ﬂLocaIitate,Jude;(r)
Localitate  Primar Prefect
Sibiu lonescu Popescu
Oradea Georgescu  Popescu
7[Localitate,Primar,Prefect(r) N ﬂLocaIitate,Judez(r) Loca“tate JUde,f
Localitate  Judet  Primar Prefect Sibiu Sl.blu
o e Oradea Bihor
Sibiu Sibiu  lonescu Popescu
Oradea Bihor  Georgescu  Popescu

Figura 11: Un exemplu de descompunere fara pierderi

2 De remarcat c¢a nu continutul, ci schema relatiilor este raspunzatoare de faptul ca o descompunere se fa-
ce sau nu cu pierderi: in acest exemplu, datorita constrangerilor suplimentare induse de semantica functii-
lor f : Localitate — Judey, g : Localitate — Primar, h : Primar — Localitate, i : Primar — Prefect,
j : Juder — Prefect si k : Prefect — Juder (unde, desigur, h = g*, k = j), schema r este supraincarcata de
fapt cu Intelesul a dou relatii (una strict de localitati, iar cealalta strict de judete). Tn plus, pentru o mode-
lare corecta, acestei scheme ar trebui sa-i fie evident impuse si urmatoarele patru constréngeri de tip co-
mutativitate de diagrame de functii (imposibil de exprimat in MRD):
jef=icg, feh=keii=j°f°h f=k°i°g.
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Localitate  Judet  Primar Prefect
Sibiu Sibiu  lonescu Popescu
Oradea Bihor  Georgescu  Popescu

JlLocal itate,Primar,Prefect(r)

mude;,Prefect(r)

Localitate  Primar Prefect

Sibiu lonescu Popescu

Oradea Georgescu  Popescu
7[Localitate,Primar,Prefect(r) ><[ 7Z'Jude;,Prefect(r) JUde,l‘ Prefect
Localitate  Judet  Primar Prefect ;Iitr)llc?r Egpgzgﬂ
Sibiu Sibiu  lonescu Popescu P
Sibiu Bihor  lonescu Popescu
Oradea Sibiu  Georgescu  Popescu
Oradea Bihor  Georgescu  Popescu

Figura 12: Un exemplu de descompunere cu pierderi**

2.  Constrangeri de integritate

Tn general, nu orice continut al unei relatii este acceptabil (valid) in interpretarea do-
rita pentru o bd, chiar daca tupli ei au aritatea corecta iar valorile componentelor apartin
domeniilor corespunzatoare.

Exemplul 10  Fie relatia din figura 13, memorand date despre studentii unei
facultati. Evident ca este imposibil ca un student sa aiba vérsta peste 140 de
ani, dupa cum e interzis ca doi studenti sa aiba acelasi numar matricol!

INSCRIERE

#Student NrMatricol  Student AnNastere
1 32897 lonescu Gabriel 1973
2 44135 Georgescu Radu 1856
3 44135 Vasilescu Mihai 1975

Figura 13: O relayie cu valori imposibile

Ca atare, modelarea datelor permite impunerea unor conditii ce ar trebui respectate
de toti tupli bd, astfel incat interpretarea lor sa poata fi intotdeauna plauzibila. Pentru a-
ceasta, modelele datelor includ constrangeri de integritate ce trebuie satisfacute de orice
continut al schemei bd corespunzatoare. Tn exemplul de mai sus, desigur, o asemenea
constrangere ar fi, de exemplu: Vx, 1966 < AnNastere(x) < 1977.

Constrangerile de integritate sunt ustensile pentru Tmbunatatirea modelarii datelor.
Vom vedea in sectiunile urmatoare ca unele dintre tipurile de constrangeri existente
(chei, functional dependente etc.) pot fi folosite Tn evaluarea calitatii schemelor relatio-
nale si in sugerarea diverselor descompuneri posibile ale acestora. Deoarece constran-

4 De remarcat ca denumirea consacrata de descompunere cu/fara pierderi nu trebuie sa induca n eroare:
de fapt, nu este niciodata vorba de pierderi de informatie ci, dimpotriva, de aparitia nejustificata semantic
a unor informatii false!
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gerile de integritate joaca un rol crucial in modelarea datelor suntem obligati sa le studi-
em aprofundat.

Definifia 12 Se zice constrangere de integritate asupra schemei unei bd R orice
functie y ce asociaza fiecarui continut de date r al R o valoare booleana y (r). O bd r
peste R satisface ydaca y (r) = adevarat si violeazd y daca y (r) = fals. Tn primul caz se
mai zice si ca y tineinr.

Definisia 13 Fie o schema R si 7/multimea de constrangeri asociata ei; se zice ca
sunt consistente (sau valide, sau legale) doar acele bd ale R ce satisfac /7~ (adica satisfac
toate constrangerile din 7)Y, Altfel, ele se zic inconsistente (invalide, ilegale).

Fiecare constrangere formalizeaza deci o proprietate ce trebuie satisfacuta de orice
continut acceptabil al bd corespunzatoare. Exista mai multe clase de constrangeri.
Desigur ca exista atat notatii (sintaxa) pentru a exprima constrangerile din fiecare clasa,
precum si reguli ce definesc functia booleana asociata fiecarui tip de constrangeri n
parte (semantica). In majoritatea cazurilor, aceste functii logice pot fi exprimate cu aju-
torul propozitiilor inchise ale unui calcul predicativ de ordin ntai.

Tn modelul relational al datelor, clasele constrangerilor de integritate pot fi impartite
in doua categorii:
1. Constrangeri intrarelagionale (ce implica doar o singura relatie a schemei bd)
2. Constrangeri interrelasionale (ce implica schemele mai multor relatii).
Cand ne ocupam de constrangeri intrarelationale este uneori comod sa ne referim
doar la relatia implicata, omitand orice referire nu doar la alte relatii, ci chiar si la cea
curenta (care este astfel presupusa implicit).

2.1 Chei

Definitsia 14 O submultime K a atributelor unei relatii r se zice cheie a lui r daca
satisface urmatoarele doua proprietati:
e ldentificare unica: r nu contine nici o pereche de tupli care sa aiba aceleasi va-
lori pentru toate atributele din K (i.e. (Vty, t,), t:[K] # t;[K])
e Minimalitate: nici o submultime proprie a lui K nu satisface proprietatea de i-
dentificare unica.
O multime K ce satisface doar proprietatea de identificare unica se zice supercheie.
Evident, orice cheie este supercheie, iar orice supercheie formata dintr-un singur
atribut este cheie. Deoarece relatiile sunt multimi si nu pot deci contine duplicate, multi-
mea tuturor atributelor oricarei relatii este supercheie. Ca atare, orice relatie are cel pu-
tin o cheie.
Desigur ca, in general, este posibil ca o relatie sa aiba mai multe chei. De exemplu,
in figura 14 este evident (din regulile si practica domeniului aplicatiei modelate) ca a-
tributele NrMatricol si CodNPersonal trebuie sa fie chei. Cheile sunt cele mai importan-
te constrangeri de integritate din schema fiecarei relatii. Identificarea si includerea tutu-
ror cheilor in schema bd este cruciala pentru modelarea oricarei aplicatii.
Pe langa cheile ,,semantice”, practica proiectarii bd a evidentiat necesitatea include-
rii Tn schema oricarei relatii a unei chei ,,sintactice”, cu rol de identificare unica minima-
la, numita ,,cheie surogat”; domeniul ei este multimea numerelor ntregi.

STUDENTI
#Student  CodNPersonal Prenum  Nume NrMatricol  Datalnscrierii
e
1 2730812400217 Mihaela lonescu 5497 15.07.91
2 1751229310018  Gabriel lonescu 8970 15.07.93
3 1770107200412  loan Gavrila 9999 15.02.96
4 2790530100782  Irina Dumitrescu 1020 15.07.95
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5 1780714500356  Vlad Georgescu 4850 15.07.94
Figura 14: O relasie cu mai multe chei

Exemplul 11 Fie relatia STUDENT1 din figura 14. Evident ca nu pot exista
doua persoane avand acelasi cod numeric personal si deci, cu atat mai mult,
orice doi studenti trebuie sa aiba coduri personale distincte.

Similar, numarul matricol asignat fiecarui student este unic in cadrul univer-
sitatii. Rezulta ca atat CodNPersonal, cat si NrMatricol trebuie sa fie chei ale
relatiei, iar aceste doua constrangeri de integritate trebuie obligatoriu adaugate
schemei bd.

Desigur ca, de exemplu, este posibil ca, in general, sa nu existe studenti in-
scrigi simultan si avand exact acelasi prenume si acelasi nume; aceasta ar
putea duce la concluzia ca si multimea de atribute K = {Prenume, Nume,
Datalnscrierii} constituie o supercheie (si, deoarece nici una dintre submulti-
mile ei proprii nu ar putea identifica unic tupli relatiei, K ar fi cheie). Impune-
rea acestei constrangeri insa ar fi nu doar nenaturala, ci si inutil de restrictiva,
nepermitand niciodata memorarea in bd a unor asemenea cazuri care, totusi,
ar putea aparea la un moment dat.

De observat si ca, intamplator, si valorile Prenume sunt distincte; evident
nsa ca, in general, acest lucru nu poate fi adevarat.

Tn sférsit, cheia surogat #Student este prin definitie cheie.

Tn concluzie, niciodati nu trebuie asertata vreo cheie care nu trebuie s fie cheie, pen-
tru ca astfel s-ar interzice continuturi plauzibile, dar nici nu trebuie vreodata ignorata vreo
cheie, caci aceasta ar avea ca efect posibilitatea memorarii de continuturi implauzibile.

2.2 Valori nule

Exemplele de pana acum sugereaza faptul ca orice relatie poate fi vazuta ca o repre-
zentare a unei parti a informatiei disponibile la un moment dat intr-o anume aplicatie de
interes. Fiind Tnsa posibil ca nu toate datele corespunzatoare unei bd sa fie cunoscute in
orice moment, este rezonabil sa admitem ca relatiile sa poata contine si valori nespecifi-
cate. Pentru aceasta, domeniile relatiilor sunt extinse prin adaugarea unei asa-numite
valori nule, care se noteaza cu simbolul L (sau ¢sau NULL sau nimic).*

De remarcat ca daca ar fi permise valori nule si pentru chei, atunci desigur ca ar tre-
bui relaxata definitia identificarii unice (in sensul restrangerii ei la tuplii ce nu au valori
nule in atributele implicate in chei). Lucrul acesta ar conduce nsa la unele situatii nedo-
rite. Exemplul 12 sugereaza ca e preferabil sa fie restransa permisiunea aparitiei unor
asemenea cazuri si ca adaugarea cheilor surogat este benefica.

STUDENTI
CodPersonal Prenume  Nume NrMatricol =~ Datalnscrierii
1 Victor Popescu 1 15.07.91
1751229310018 Gabriel lonescu 1 15.07.93
1 Irina Dumitrescu 9999 15.02.96
2790530100782  Irina Dumitrescu 1 1

Figura 15: O relarie cu valori nule pentru chei

Exemplul 12 Fie bd din exemplul 11, dar cu continutul din figura 15, unde
primul tuplu al relatiei are valori nule pentru ambele chei si, in consecinta, nu
poate fi identificat Tn nici un mod. Daca, de exemplu, am vrea sa adaugam

5 Pentru a nu exista pericolul de confuzie cu denumirea cifrei 0, vom folosi "valori non-nule" pentru ne-
gatia valorilor nule (si nu "valori nenule”, care Thseamna non-zero).
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relatiei inca un tuplu cu Prenume = “Victor” si Nume = “Popescu”, n-am pu-

tea sti daca acesta s-ar referi la acelasi student ca si primul tuplu (ceea ce ar fi

0 eroare) sau nu.

O problema similara apare si pentru ultimii doi tupli ai acestei relatii: desi
fiecare dintre ei are o valoare non-nula pentru cate una dintre chei, nu putem

sti daca ei se refera la studenti diferiti, asa cum ar trebui sa se intample Tntot-

deauna.

Raportul ANSI [17] distinge Tntre 14 tipuri de valori nule: 11 dintre acestea se da-
toreaza insa considerentelor de implementare sau sunt particularizari ale celorlalte 3
pentru diverse subuniversuri de interes in modelare; aceste trei tipuri generale sunt ur-
matoarele: valoare inexistenta (atribut inaplicabil), valoare (temporar) necunoscuta si
disjunctia logica a acestora, zisa valoare lipsita de informarie!® (i.e. nu se stie daca
aceasta valoare exista sau nu, iar in caz ca ea ar exista nu se stie nimic despre natura ei).

Exemplul 13 Fie bd din figura 16. Marturiile istorice nu lasa loc ndoielilor cu

privire la eruditia domnitorului Dimitrie Cantemir, care vorbea fluent, printre

altele, atat franceza, engleza, cat si rusa. Cum insa nici una dintre aceste trei

limbi nu exista Tn zorii primului mileniu crestin, este evident ca cele trei valori

nule din dreptul lui Decebal au semnificatia de valoare inexistenta.

Cu totii I-am putut auzi pe M.S. Regele Mihai | vorbind engleza si franceza,

dar niciodata rusa; cum n-am ntalnit nici o referire in literatura in legatura cu

acest subiect, valoarea nula corespunzatoare este de tip necunoscuta (tempo-

rar, deoarece chestiunea s-ar putea inca lamuri).

Tn schimb, desi la cumpina dintre secolele XVI11 si XVIII toate aceste trei

limbi moderne erau de mult in uz, iar Constantin Brancoveanu a fost unul din-

tre cei mai luminati domni romani (si nu numai), istoria nici nu ne pomeneste

nimic despre acest subiect si nici nu se intrevad sanse pentru viitor in acest

sens; ca atare, valorile nule din dreptul sau sunt lipsite de informatie.

POLIGLOTI
#Personalitate  Personalitate Engleza Franceza Rusa
1 Decebal ¢ ¢ )
2 Constantin Brancoveanu ¢ ¢ ¢
3 Dimitrie Cantemir Da Da Da
4 Mihai | Da Da )

Figura 16: O relarie cu toate cele trei tipuri de valori nule

Pentru a evita notatii excesiv de complicate, nu vom prezenta aici definitii formale
pentru aceste trei tipuri de valori nule. Schitam totusi in continuare formalizarea lor in
logica de ordin intai (pentru cazul simplu in care un tuplu contine o singura valoare
nuld): date fiind o schema de relatie oarecare R(A;, A,, ..., An) si predicatul R asociat ei,
pentru fiecare tuplu t al unui continut r al acesteia se obtine propozitia:

R(t[Al]! t[AZ]! Ty t[An])

Valorile temporar necunoscute pot fi tratate cu ajutorul cuantificatorului existential:
daca t are o asemenea valoare nula pentru atributul Ax, formula corespunzatoare devine
IXREAL t[A, ..., t[A], X, t[Aw], ..., t[A])). Tn cazul exemplului de mai sus: 3x
(Poliglori(Mihai I, Da, Da, x)).

Valorile inexistente pot fi, evident, tratate simetric folosind formule negate de tipul:
—3IX(R(A[AL], t[A2], ..., t[A1], X, t[Ak1], ..., t[An])); acestea insa ascund Tntr-un anumit
sens informatia pozitiva din cele n-1 valori precizate; de aceea, o asemenea formula tre-
buie cuplata cu una pozitiva peste un predicat (n-1)-ar, provenita tot din R dar fara Ax:

18 De notat ca acest tip de nul este folositor Tn special in SGBD-urile ce permit modificarea schemelor
relatiilor fara oprirea operatiilor de actualizare curente.
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R-k(t[A1], t[Az], vaey t[Ak—l], t[Ak+l], vany t[An])
De exemplu, pentru relatia din figura 16, ar fi necesara urmatoarea propozitie:
—3x(—3y(—3z(Poliglori(Decebal, x, y, z)))) A Poliglofi.,.;.«(Decebal)

Tn sfarsit, cel mai indicat mod de a exprima lipsa completa de informatie despre va-
loarea unui atribut este folosirea unui predicat care sa nu-l mentioneze:

R«(t[Adl, ..., t[Ak1], t[Ak+], ..., t[An]). Corespunzator, pentru exemplul de mai sus:
Poliglori_, s.4(Constantin Brancoveanu)

Necesitatea celei de-a doua propozitii (pozitive) pentru cazul valorilor nule inexis-
tente sugereaza faptul ca tupli relationali Tncapsuleaza mai multa informatie decat cea
oferita de propozitiile bazate pe predicatul R asociat relatiei respective: de fapt, pe langa
informatiile asociate intregii multimi de atribute X a schemei R(X), orice asemenea tuplu
contine si informatii despre submultimile lui X. Formalizarea acestei constatari impune,
evident, introducerea mai multor simboli predicativi per relatie, i.e. cate unul pentru fie-
care asemenea submultime de interes a X. Se pot astfel asocia relatiei formule cuantifi-
cate generale ce statueaza implicatia intre fiecare predicat m-ar (corespunzand unei sub-
multimi oarecare Y < X), 1 <m < n, si toate predicatele (m-1)-are (corespunzand sub-
multimilor lui Y avéand cardinalitate (m-1)):

Va(...Van(R(ay, ..., a) > R«(ay, ..., &1, &1, ..., @n)) ...).

Lasam cititorului ca exercitiu (vezi problema 2) demonstrarea faptului ca propozitia
corespunzand valorilor nule lipsite de informatie (R«(t[A], ..., t[Ac1], t{Ak:1], ..., t[An]))
este echivalenta cu disjunctia formulelor asociate celorlalte doua tipuri de valori nule:
AX(RA[AL ..., t[A], X, t[A1], ..., t[AN])) v

v (=3IX(RE[AL], -, t[AK], X, t[Aks], ...y t[A])) A Rx(t[A], ..., t[A1], t{Ak:1], ..., t[An])).

Tnainte de a Tncheia aceasta subsectiune, meriti semnalata si problema ,,nulurilor
murdare”, adica a sirurilor de caractere care desi nu sunt nule, par a fi astfel, deoarece
sunt alcatuite exclusiv din caractere netiparibile (de exemplu: spatiu, tab, CR/LF etc.).
Unele SGBD (de exemplu Access, dar nu si MS SQL Server!) le considera drept ,,siruri
de lungime nula” si le pot interzice; evident, daca o asemenea facilitate exista, ea trebuie
folosita, iar n caz contrar, ea merita adaugata explicit aplicatiilor (in tragaciuri).

2.3 Chei primare

Cea mai simpla solutie ce permite identificarea unica a fiecarui tuplu al unei relatii
este aceea de a alege una dintre cheile relatiei (care se zice atunci cheie primara) si anu
permite pentru ea, niciodata, nici o valoare nula. Pentru toate celelalte chei ale relatiei
insa, valorile nule pot fi permise fara restrictii. Cheia primara este scoasa in evidenta
prin sublinierea atributelor ce o compun, ca in exemplul din figura 17, unde #Student a
fost ales drept cheie primara. Cea mai buna practica este aceea de a alege drept primara
cheia surogat. Majoritatea sistemelor de gestiune a bd (SGBD) ofera pentru ele o
multime ,,cu autonumarare” (,,autonumber” sau ,,counter”) ale carei valori sunt automat
asignate de sistem la crearea fiecarei noi linii (fie incremental, fie aleatoriu).

STUDENTI
#Student CodPersonal Prenum  Nume NrMatricol  Datalnscrierii
e
1 1 Victor Popescu 7432 15.07.91
2 1 Irina 1 9999 15.02.96
3 2790530100782 Irina Dumitrescu 9305 1L

Figura 17: O relarie cu valori nule, dar nu si n cheia primara
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Tn concluzie, relatii precum cea din figura 15 nu sunt permise, in timp ce relatia din
figura 17 sau cele din figurile pana la 14 inclusiv sunt valide. In general insa, daca nu
este explicit mentionat altfel, presupunem in cele ce urmeaza ca relatiile au doar valori
non-nule.

2.4 Constrangeri primitive

Definitia 15 O constrangere se zice primitiva daca este de tip dependenta cheie sau
constrangere de domeniu.

24.1 Dependente cheie

Pe baza subsectiunilor anterioare, putem acum introduce formal cea mai uzuala con-
strangere intrarelationala in bd si anume dependenta cheie:

Definisia 16 Data fiind o schema relationala R(U) si o submultime K < U, o
dependenya cheie este exprimata prin cheie(K) si este satisfacuta de o relatie r daca r nu
contine nici o pereche de tupli distincti t;, t, care sa aiba aceleasi valori peste K (adica
daca t,[K] # t;[K], Vi, t, € T).

Rezulta ca dependenta de cheie cheie(K) este satisfacuta de un continut de relatie r
< K este o supercheie a lui r (nu neaparat minimala).

2.4.2 Constrangeri de domeniu

VVom vedea (in sectiunea 7.4) cu ocazia definirii formei normale domenii-chei ca, Tn
anumite conditii, si multimile de valori ale atributelor (deci “domeniile” in jargon re-
lational) joaca un rol similar cu cel al constrangerilor.

Definigia 17 Definitiile domeniilor relationale se zic constrangeri de domeniu, iar
multimea de constrangeri asociata oricarei scheme de relatie contine, pentru fiecare do-
meniu al relatiei, cate o asemenea constrangere (care are forma dom(A) = Da, unde Da
este multimea tuturor valorilor admisibile pentru atributul A).

De exemplu: dom(Sex) = {*"M’,’F’}; dom(Validat) = {Da,Nu}; dom(AnNastere) = =
{n € NAT(4) | 1920 < n <1982}; dom(Nume) = CHAR(32) etc.

2.5 Constrangeri tuplu

O alta clasa interesanta de constrangeri, care precizeaza restrictii asupra unor tupli
individuali, este formata din constrangerile tuplu. Ele sunt exprimate cu ajutorul formu-
lelor propozitionale ce au fost introduse la 1.5.1 mai sus, cu restrictia ca exista o unica
variabila, implicit cuantificata existential (care, de obicei, se si omite, deoarece nu exista
nici un pericol de ambiguitate). Functia booleana asociata unei asemenea constrangeri
poate fi deci reprezentata de un predicat cu o singura variabila cuantificata universal per
relatie (variabila ce semnifica tuplii ce trebuie sa satisfaca constrangerea in cadrul
relatiei respective).

Exemplul 14 Fie relatia (din figura 18) SALARII (#Angajat, Angajat,

SalariuBrut, Rerineri, SalariuNet). O constrangere evidenta ar fi aceea ca,

pentru orice angajat, salariul net trebuie sa fie egal cu diferenta dintre salariul

brut si retineri. Tn plus, s-ar putea adauga conditia ca salariul net sa fie intot-

deauna strict mai mare ca zero. Putem exprima formal aceste cerinte cu ajuto-

rul constrangerii tuplu: SalariuNet = SalariuBrut - Rerineri A SalariuNet > 0.
Predicatul asociat ar fi, evident, urmatorul:
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(Vtesalarii)((t[SalariuNet]=t[SalariuBrut] - t[Rerineri]) A (t[SalariuNet]
>0)).

Trivial, relatia din figura 18 satisface aceasta constrangere, in timp ce rela-
tia din figura 19 nu o satisface, din cauza celui de-al doilea tuplu al ei.

SALARII
#Angajat  Angajat  SalariuBrut Rerineri  SalariuNet
1 lon 500.000 100.000 400.000
2 Robert 650.000  200.000 450.000
3 Mihai 480.000 95.000 385.000
Figura 18: O relayie satisfacand constrangerea tuplu din exemplul 14
SALARII
#Angaja Angajat  SalariuBrut Resineri  SalariuNet
t
1 lon 500.000 100.000 400.000
2 Robert 650.000  200.000 550.000
3 Mihai 480.000 95.000 385.000

Figura 19: O relarie violand constrangerea tuplu din exemplul 14

2.6 Dependente de incluziune. Chei straine

Poate cel mai interesant tip de constrangeri (in general interrelationale, dar putand fi
si intrarelationale) este constituit de dependengele de incluziune (DIN). Acestea sunt
folosite in modelul relational pentru a exprima incluziunea intre proiectii ale relatiilor.
Pentru simplitate, prezentam deocamdata doar un caz special de asemenea dependente.

Definisia 18 Data fiind o schema R = {Ri(Xy), R2(Xy), ..., Ra(Xn)}, 0 dependenya ti-
pata de incluziune (DTIN) se noteaza Ri[Y] 2 Rj[Y], unde Y c Xin X;, 1 <1i,j<n. Ea
este satisfacuta de o bd r = {ry, r, ..., rn} a lui R daca v (ri) o 7y (rj).

Exemplul 15 Fie o bd avand schema R = {R;(#Autor, Prenume, Nume), R,
(#Carte, Carte, Autor)}, in care prima relatie memoreaza multimea autori-lor,
iar cea de-a doua memoreaza multimea cartilor (de interes) scrise de aces-tia.
Este naturala impunerea cerintei ca, in a doua relatie, pentru a se putea
mentiona, tipari, clasifica etc. autorul fiecarei carti, acesta sa figureze printre
cei din prima relatie.

Evident ca DIN R;(#Autor) o R,(Autor) exprima exact aceasta constrange-
re. Se poate usor verifica ca bd din figura 20 satisface aceasta DTIN, in timp
ce bd din figura 21 nu o satisface.

r

#Autor Prenume Nume

1 Lucian Blaga

2 Emil Cioran

3 Mircea Ciobanu
4 Mircea Eliade
r;
#Carte Carte Autor
1 Eonul dogmatic 1
2 Cunoasterea luciferica 1
3 Cenzura transcendenta 1
4 Noi convorbiri cu Regele Mihai | al Romaniei 3
5 Regele Mihai si exilul romanesc 3
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6 Erotica mistica in Bengal 4

Figura 20: O baza de date ce satisface DTIN R, (#Autor) o R,(Autor)

r

#Autor Prenume Nume

1 Lucian Blaga

2 Emil Cioran

3 Mircea Ciobanu
I

#Carte Carte Autor
1 Eonul dogmatic 1
2 Cunoasterea luciferica 1
3 Cenzura transcendenta 1
4 Noi convorbiri cu Regele Mihai | al Romaniei 3
5 Regele Mihai si exilul roménesc 3
6 Erotica mistica in Bengal 4

Figura 21: O baza de date ce violeaza DTIN Ry(#Autor) o Ry(Autor)

Partea dreapta a dependentelor de incluziune se zice ,,cheie straina”:

Definigia 19 O submultime X a atributelor unei relatii r; se zice cheie straina (a lui
ry, din ry), daca multimea valorilor tuplilor din r; pentru X este inclusa in multimea va-
lorilor pentru cheia (primara sau nu a) unei relatii r».

Cheile straine furnizeaza principalul mijloc de a lega intre ei tupli din relatii diferite.
Evident ca, desi se pot oricand alege orice alte chei ale relatiei din partea stanga a unei
DIN, cea mai buna solutie este intotdeauna alegerea cheii surogat corespunzatoare (atat
ca eficienta, cét si ca eleganta).

Exemplul 16 Fie bd din figura 1, unde cheile primare sunt #Autor, #Vanzator,
#Carte si #Vanzare; evident mai exista urmatoarele chei: {Prenume, Nume},
vanzator, {Autor, Titlu} si {Vanzator, Carte}. In relatia VANZARI, atributul
Carte este cheie straina (caci valorile sale trebuie sa fie mereu incluse printre
cele ale cheii primare #Carte din relatia CART1). Acest lucru nu este, desigur,
intdmplator, caci tocmai (si numai!) valorile acestui atribut identifica unic n
VANZARI titlurile de carti vandute de fiecare vanzitor in parte. Similar,
evident, acelasi lucru este valabil si pentru Vanzator, ca si pentru Autor din
relatia CARTI.

2.7 Functional dependente

Definitia 20 Fie doua atribute A si B ale unei relatii r; B se zice functional depen-
dent de A (sau ca A determing funcrional pe B) < oricarei valori a lui A i corespunde o
unica valoare a lui B. Simbolic, acest lucru se noteaza A — B (sau B <« A). Orice
asemenea asertiune se numeste funcrional dependensa (sau simplu, dependenya, iar
prescurtat: FD).

Aceasta notiune se poate extinde si la multimi de atribute: fie X si Y doua asemenea
submultimi nevide X si Y ale U; spunem ca Y este functional dependent de X in r daca
oricarui (sub)tuplu avand valoarea x pentru atributele X din r 7i corespunde in r un

Y Evident cd & — I si X - < sunt FD triviale (i.e. tin Tn orice continut), complet neinteresante, in timp

ce FD de tipul @ — Y, care implica faptul ca Y este o functie constants, ar trebui factorizata afara din ori-
ce relatie, eliminand Y, devenit complet neinteresant, din schema bd.
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singur tuplu avand valoarea y pentru atributele Y. X se zice partea sténga, iar Y partea
dreapta a FD.

Definitia 21 Formal, date fiind XY < U, r(U) satisface FD X — Y (sau, echivalent,
FD X — Y tineinr), daca: (Vi,ter)(ti[X] = tz[X]) = (t.[Y] = t.[Y]).

Desi definitiile de mai sus®® sunt formulate Tn termenii continutului relatiilor, orice
FD corespunde de fapt unei constrangeri de integritate asupra schemei relatiei; aceasta
inseamna ca ea constituie asertiunea formala a unei proprietati ce trebuie sa fie valida
pentru orice continut posibil al schemei relationale.

Tmpreuna cu dependentele cheie, clasa de constrangeri cea mai studiata este cea a
functional dependentelor: pe baza FD se definesc mai multe forme normale, dintre care
introducem pe cea mai importanta (FNBC) Tn cele ce urmeaza (vezi sectiunea 3.1).
Evident ca daca XY = U, X — Y tine in r < cheie(X) tine in r (vezi problema 83).
Rezulta ca dependentele de cheie sunt un caz particular al FD.

Exemplul 17 Relatia din figura 22 satisface dependenta de cheie cheie(Tip,
NrCurent) si FD Localitate — Primar, dar nu satisface nici dependenta cheie
(Tip), nici FD Localitate — NrCurent.

Se poate demonstra usor (vezi problema 10) urmatorul rezultat, fundamental n
abordarea relationala:

Propoziria 22 Fie relatia r(U) si X, X,, X < U astfel incat X, X, = U A X =X, Xy;
descompunerea r(U) peste X;, X, este fara pierderi daca r(U) satisface cel putin una din-
tre FD X — X; sau X — X,.

2.8 Constrangeri implicate si triviale. Tnchiderea multimilor de constrangeri

Fie o0 schema de bd generica R; data fiind o multime de constrangeri 7, se intdmpla
cel mai adesea ca, daca o bd peste R satisface 7; atunci ea sa mai satisfaca si alte con-
strangeri (ce nu apartin 77).

Definifia 23 Se zice ca /"implica o constrangere vy, daca y tine in toate bd ce satisfac
I

Un caz special de constrangeri il reprezinta cele implicate de multimea vida (adica
acele constrangeri ce tin in orice continut al bd):

Definitia 24 Daca "= & si I'implica y, atunci vy se zice triviala.

Exemplul 18 Fie schema bd din exemplul 14; evident ca orice relatie satis-

face constrangerea: (SalariuNet = SalariuBrut) v (SalariuNet = SalariuBrut)

care este, deci, triviala. Similar, sunt triviale si constrangerile tuplu:
SalariuBrut = SalariuNet + Reyineri, SalariuBrut > Retineri.

Urmatorul fapt, a carui demonstratie e banala, este folosit in multe dintre rezultatele
teoretice ce urmeaza (vezi problema 3):

Propozigia 25 O multime de constrangeri /7" nu implica o constrangere y < exista un
continut al bd ce satisface 7; dar nu satisface 1.

Definitia 26 Date fiind o clasa oarecare de constrangeri ¢ si 0 submultime /" a ei,
submultimea (/7). < ¢ a tuturor constrangerilor din ¢ implicate de 7 se zice inchide-
rea lui 7~ n raport cu C.

Trebuie subliniat faptul ca inchiderea unei multimi de constrangeri 7~ n raport cu o
alta clasa C’ este n general diferita de Tnchiderea sa Tn raport cu . Daca Tnsa contextul
este neambiguu, atunci ¢ poate fi omis, iar Inchiderea 7" se noteaza simplificat prin 77*
(de exemplu, cel mai adesea, C este clasa tuturor functional dependentelor).

18 O definitie mult mai eleganta pentru FD face apel la relatia de echivalenta ,,nucleu” (vezi [211]).
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Propozitia urmatoare precizeaza cele mai importante proprietati evidente ale inchi-
derilor (demonstratia ei este propusa cititorului de problema 4):
Propozitia 27 Fie /"si A doua multimi oarecari de constrangeri;

YIcl™
(orice multime de constrangeri e inclusa in inchiderea ei)
i =rr
(operatorul de Tnchidere este
idempotent)

(i cAd=>T"cA
(operatorul de inchidere este monoton)

(iv) ITu A = (o A (in general, operatorul de Tnchidere nu
este aditiv)

Definitia 28 O multime de constrangeri se zice inchisa in raport cu implicasia daca
ea este egala cu propria-i inchidere: 7'= 7.

Definigia 29 Doua multimi de constrangeri 77 si 7; se zic echivalente (sau ca se a-
copera una pe cealalta) daca au inchiderile egale: 73+ = 73",

Definizia 30 Constrangerea y se zice redundanta daca 77si 7—{ yt sunt echivalente.

Definitia 31 O acoperire se zice minimala daca nu contine nici o0 constrangere re-
dundanta.

2.9 Problema implicatiei

Testarea echivalentei si redundantei constrangerilor se poate reduce la asa-zisa pro-
blema a implicayiei: date fiind /"si y oarecari, implica 7"pe y? Aceasta problema poate
fi rezolvata eficient pentru unele clase de constrangeri (liniar, de exemplu, pentru FD),
foarte ineficient pentru altele (e.g. FD si DMV sau DJ, vezi capitolul 5) si este
nedecidabila Tn multe cazuri (exemplu: FD si DIN, vezi 4.7).

Studiul problemei implicatiei se face folosind una dintre urmatoarele doua tehnici:

» reguli de derivare sau

» tablouri si algoritmul de vanare.

De exemplu, problema implicatiei pentru FD si DIN este studiata pe indelete in
capitolul 4.

2.9.1 Reguli de derivare a constrangerilor

Informal, data fiind o multime 7~ de constrangeri ale unei clase ¢ oarecare fixata,

regulile de derivare (inferenta) genereaza o multime ce contine /7, precum si, In ge-
neral, alte constrangeri (zise derivabile). Deoarece intereseaza doar generarea constran-
gerilor implicate de orice asemenea multime 7, este nevoie numai de reguli pentru deri-
varea constrangerilor din (/7). Orice regula avand aceasta proprietate se zice solida.

Tn plus, pentru a putea calcula Inchiderea, este obligatoriu ca multimea regulilor de
inferenta sa permita derivarea tuturor constrangerilor apartinand inchiderii respective.

Definigia 32 O multime de reguli se zice completa in raport cu o clasa data ¢, daca
ea permite derivarea (/7). pentru orice submultime 7" < C.

Regulile de derivare sunt interesante insa si in sine: existenta unei multimi solide si
complete de reguli simple este nu doar un rezultat elegant (eventual permitand rezolva-
rea eficienta a problemei implicatiei pentru acea clasa), ci si un instrument ce permite o
intelegere mai profunda a problemei implicatiei (deoarece, pentru majoritatea algoritmi-
lor de testare a implicatiei constrangerilor, se foloseste completitudinea regulilor pentru
a demonstra completitudinea algoritmilor).

Capitolul 4 prezinta reguli de derivare atat pentru FD, céat si pentru DIN.
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2.9.2 Tablouri si algoritmi de vanare

Intuitiv, un tablou este o relatie ale carei valori sunt nu doar constante, ci si variabi-
le. Un algoritm de vanare (“chase”) porneste de la un tablou T si 0 multime de con-
strangeri 7; cu scopul de a gasi un tablou care satisface /”si este cat mai asemanator cu
putinta cu T.

Tn esenta, un asemenea algoritm incearca sa construiasca o relatie contraexemplu (a
faptului ca orice multime de constrangeri este inclusa in inchiderea sa) cu variabile, for-
tand-o sa satisfaca toate constrangerile din /77; o constrangere data y este implicata de /7~
daca si numai daca si ea tine in tabloul astfel rezultat.

Aceasta metoda este interesanta si fiindca este parametrizabila (intr-o anumita masu-
ra) in raport cu clasa C a constrangerilor considerate.

Capitolul 4 prezinta tablouri si algoritmi de vanare atat pentru FD, céat si pentru DIN.
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3. Forma normald Boyce-Codd

Exemplul 19
Fie bd electorala referitoare la alegerile locale (deja folosita in figurile 11 si
12) si fie relatia ALEGERI (Tip, NrCurent, Judet, Localitate, Circumscriprie,
Primar, Prefect) din figura 22. Pe langa Tmpartirea teritorial-administrativa
electorale; niciodata o circumscriptie electorala nu reuneste localitati din
judete diferite, invers nsa fiind posibile cazuri in care exista mai multe cir-
cumscriptii intr-un acelasi judet (de exemplu, Bucuresti); fiecare localitate
apartine unui judet; orice circumscriptie electorala este constituita dintr-o mu-
Itime de centre de votare; pentru fiecare centru de votare intereseaza si tipul
sau (de exemplu: municipal, urban, rural, UM MApN, UM MI, vapoare civi-
le, vapoare militare, ambasade etc.); ca atare, centrele sunt unic identificate de
perechea de atribute {Tip, NrCurent}, care a fost aleasa drept cheie primara a
relatiei ALEGERI; valorile atributului NrCurent sunt unice in cadrul fiecarui
tip Tn parte, dar nu sunt unice pe tara; fiecare centru de votare este organizat
intr-o localitate; fiecare localitate are un primar; fiecare judet are un prefect.
Inspectdnd aceastd relatie este evident ca ea prezinta foarte multe redundante,
precum, de exemplu:
o judetul si prefectul se repeta pentru toate localitatile unui acelasi judet
o localitatea si primarul se repeta pentru toate centrele de votare dintr-o aceeasi

localitate.

ALEGERI ({Tip.NrCrt})

Tip NrCrt Judet Localitate Circumscriprie Primar Prefect
Urban 01 Alba Sebes 1 Pop Vacarescu
Rural 02 Alba Lancram 1 Octavian  Vacarescu
suburban 01 Calarasi Oltenita 3 ici Serghei
municipal 01 Vaslui  Vaslui 6 Vasilescu  Vacarescu
municipal 02 Vaslui  Vaslui 9 Vasilescu  Vacarescu
UM MApN 01 Alba Alba-lulia 8 lonescu Vacarescu

Figura 22: O bd cu o singura relatie pentru aplicaria "alegeri locale™

3.1 Anomalii de actualizare a datelor

Foarte multe probleme apar atunci cand trebuie actualizate datele acestei relatii. Pri-
ma din ele, zisa anomalie de modificare, este datorata tocmai redundantelor semnalate
mai sus: de exemplu, daca se schimba primarul unei localitati, trebuie actualizati toti
tuplii referind acea localitate (deci datele tuturor centrelor de votare din acea localitate),
in loc de un singur tuplu, cum ar fi firesc. Aceeasi anomalie se observa si pentru cazul in
care s-ar schimba prefectul unui judet sau apartenenta unei localitati la un judet etc.

Exista inca alte doua tipuri de anomalii, zise de insertie, respectiv de stergere, dupa
cum rezulta, de exemplu, din urmatoarele doua consideratii:

e faptul ca, daca nu se cunoaste tipul sau numarul curent al unui nou centru de
votare, nu se pot insera n relatie informatii despre o noua circumscriptie sau lo-
calitate sau despre un nou judet se zice anomalie de insertie, iar

o faptul ca, daca se sterg din bd toate centrele de votare dintr-o localitate, atunci se
pierd si informatiile despre acea localitate, se zice anomalie de stergere.
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Tn general, prezenta anomaliilor de tipul celor semnalate mai sus (si care sunt
desemnate generic prin "anomalii de actualizare a datelor") se datoreaza supraincarcarii
unei singure relatii cu prea multe informatii despre structura aplicatiei modelate.

Tn particular, revenind la exemplul de mai sus, continutul relatiei ALEGERI incearca
sa tina cont de toate informatiile furnizate de primul paragraf al acestei sectiuni, in timp
ce schema sa memoreaza doar faptul ca perechea (Tip, NrCurent) este cheie.

Pentru a defini formal anomaliile de actualizare, este nevoie de introducerea in
prealabil a notiunii de compatibilitate (semantica) intre continutul (instanta) unei relatii
si tupli. Sintactic, orice tuplu al unei relatii este trivial compatibil cu relatia respectiva
(din moment ce i apartine, tuplul are exact aceleasi coloane cu relatia). Pentru a insera
relatia. Evident insa ca aceasta compatibilitate nu este suficienta in nici unul din cele
doua cazuri de mai sus, deoarece atat stergerea unui tuplu dintr-o relatie, cat si insertia
unuia nou pot viola constrangerile de integritate asociate relatiei.

Definitia 32 Fie r o relatie peste schema R(U) si t un tuplu peste U, t r; t se zice
compatibil (semantic) cu r daca el nu violeaza constrangerile primitive:

1. VAeU, t[A]Jedom(A) (t nu violeaza constrangerile de domeniu);

2. VKcheieaR i Vt'er, t[K] # t’[K] (t nu violeaza dependentele cheie).

Deci t este compatibil cu r, daca r U {t¢ nu violeaza constrangerile primitive.

Definitia 33 O schema de relatie R se zice a avea 0 anomalie de inserzie daca exista:

1. un continut valid r al R si

2. un tuplu t compatibil cu R
astfel incat r U {t¢ nu este un continut valid al R.

Definigia 34 Similar, o schema de relatie R se zice a avea 0 anomalie de stergere
daca exista:

1. uncontinut valid r al R si

2. untupluter
astfel incat r - 1t nu este un continut valid al R.

Definitia 35 O schema de relatie R se zice a avea o anomalie (de actualizare a
datelor) daca ea are vreo anomalie de insertie sau de stergere.

Studiul problemelor legate de eliminarea acestor anomalii a condus la definirea
formelor normale (FN) din ce Tn ce mai Tnalte pentru scheme de relatii; aceste FN iau n
considerare tocmai proprietatile de tip constrangeri de integritate ale aplicatiilor
modelate (de exemplu, "orice judet are un unic prefect” etc.). De departe, cea mai
importanta dintre constrangerile avute in vedere de modelul relational este FD.

3.2 Relatii Tn forma normala Boyce-Codd

Definitia 36 O schema de relatie R(U) se zice a fi in forma normala Boyce-Codd
(FNBC) daca VX — Y, cu Y & X, X este supercheie in R(U)*.

Altfel spus, nici un atribut nu poate depinde functional de vreo multime de atribute
ce nu contine o cheie. In esenta, aceasta inseamna ca orice FD ar trebui sa poata fi des-
crisa de chei.

Revenind la bd ALEGERI din figura 22, se pot identifica urmatoarele sase FD:

Tip, NrCurent — I dcalitate
Circumscriptie — Judey
Localitate — Judet, Primar, Circumscriptie Juder — Prefect

¥ DacaY < X, X — Y este triviala (vezi lema 37); evident ci FD triviale nu contrazic FNBC chiar daca X
nu este supercheie!
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Primar —dcalitate

Prefect — Judey
Deoarece, de exemplu, Circumscripzie nu este cheie (dupa cum nici Localitate si
nici Judes nu sunt, desi toate aceste trei atribute alcatuiesc singure partea stanga a cate
unei FD) rezultd ci relatia ALEGERI nu este in FNBC. In schimb, schema de bd
urmatoare este alcatuita numai din relatii in FNBC:
CENTRE(Tip, NrCurent,L ocalitate,Circumscripyie)
JUDETE(Judey, Prefect)
CIRCUMSCRIPTII(Circumscriprie, Judey)

5 cheie(Prefect)
LOCALITAT1(Localitate,Judez,Primar,Circumscripzie)

cheie(Primar)

Bd obtinuta, prin proiectii, conform acestei scheme din relatia ALEGERI este
prezentata in figura 23. Se zice ca schema acestei bd a fost obtinuta prin descompunerea
unicei relatii ALEGERI a bd "echivalente”.

Este usor de remarcat faptul ca din aceasta bd care este in FNBC au fost eliminate
toate anomaliile de actualizare a datelor semnalate anterior, minus cea de insertie (care
nu poate fi rezolvatd decat prin adaugarea unei chei primare surogat #Centru). De
exemplu, schimbarea primarului unei localitati, a prefectului unui judet, sau a aparte-
nentei unei localitati la un judet impun acum doar modificarea tuplului corespunzator
din LOCALITAT1 sau JUDETE; se pot insera noi circumscriptii, localititi sau judete,
fara ca ele sa aiba vreun centru de votare deja memorat in bd; stergerea tuturor centrelor
de votare dintr-o localitate nu conduce si la pierderea informatiilor despre acea localitate
(care sunt independent pastrate Tn relatia LOCALITATI) etc.

Exemplul de normalizare prezentat mai sus (adica inlocuirea unei scheme nenorma-
lizate cu una normalizata echivalentd) sugereaza ca, n procesul de proiectare a schemei
unei bd, ar putea fi nevoie sa descompunem acele relatii a caror schema este nesatisfa-
catoare, in mai multe relatii mai mici, dar a caror schema respecta o anumita forma nor-
mala. Pentru a raspunde nsa la unele interogari asupra bd, ar putea fi necesara si sche-
ma relatiilor originare. De exemplu, daca am vrea sa aflam prefectii in a caror jurisdictie
intra centrele de votare, relatia ALEGERI trebuie reconstruita pentru a fi apoi din nou
proiectata pe atributele Tip, NrCurent, Prefect:

Tripnrcurentprerect(CENTRE <l LOCALITAT1 </ JUDETE)

De remarcat ca joinul relatiilor CENTRE, LOCALITATI si JUDETE reconstruieste
intotdeauna exact relatia ALEGERI, ceea ce, am vazut, inseamna ca descompunerea
ALEGERI conform acestor trei scheme de relatii se face fara pierderi. Se mai poate
observa ca, similar, acelasi lucru este adevarat si pentru descompunerea ce include si
relatia CIRCUMSCRIPTII%.

» Faptul ci: CENTRE.|LOCALITATI<JuDETE ><|CIRCUMSCRIPT11=ALEGERI=CENTRE.

LOCALITATI < JUDETE=ALEGERI < |CIRCUMSCRIPTII, precum si acela ca ambele descompuneri

ale ALEGERI, atét cea exclusiv, cét si cea inclusiv CIRCUMSCRIPTII se fac fara pierderi se datoreaza

constréngerii suplimentare de tip comutativitate de diagrame de functii (ce nu se poate evident aserta in

MRD) care afirma n acest caz ca:

(LOCALITATI — JUDETE) = (CIRCUMSCRIPT1l — JUDETE) ° (LOCALITAT1 — CIRCUMSCRIPTII)
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VVom vedea in sectiunile urmatoare ca proprietatea de descompunere fara pierderi
este fundamentala. Dupa cum stim deja, ea nu este insa garantabila oricaror descompu-

neri. Exemplul urmator ne arata ca exista si descompuneri in FNBC ce nu au aceasta
proprietate.

Exemplul 20

Fie schema R(Localitate, Juder, Primar, Prefect) cu aceleasi date ca in
ALEGERI din figura 22 si cu aceleasi FD intre atributele ei ca mai sus si anu-
me: Localitate — Judet, Localitate — Primar, Judes — Prefect,

Primar —|[dcalitate, Prefect — Judey.

Descompunerea lui R Tn relatiile LOCALITA71(Localitate, Primar, Prefect)
si JUDETE(Judey, Prefect) este in FNBC dar se face cu pierderi si, ca atare,
reconstructia R din aceste doua descompuneri ale sale nu este posibila.
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CENTRE

JUDETE
Tip NrCurent Localitate  Circumscriptie
Urban 01 Sebes 1
Rural 02 Lancram 1
Suburban 01 Oltenita 3
Municipal 01 Vaslui 6
Municipal 02 Vaslui 9
UM MApN 01 Alba-lulia 8
Judet Prefect
CIRCUMSCRIPTII Alba Vacarescu
LOCALITATI Cilarasi  Serghei
Circumscripsie  Judet Vaslui | Vacarescu
1 Alba
3 Calarasi
6 Vaslui
8 Alba
9 Vaslui
Localitate  Judet Circumscripgsie  Primar
Figura 23: O bd Alba-lulia  Alba 1 lonescu
descompusd in FNBC pentru  Sebes Alba 1 Pop
aplicasia "alegeri locale" Lancram Alba 3 Octavian
Desigur ci numai Oltenl_ga Céléra}sl 6 II|C|_
Vaslui Vaslui 9 Vasilescu

adaugand  chei  surogat

tuturor relatiilor (si suntem convinsi ca ple-doaria de pana acum in favoarea lor este
convingatoare) si continuand si semantic nor-malizarea (prin abstractizarea conceptelor
de TIPURI_CENTRE si PERSOANE) ca in fi-gura 24 se pot elimina complet toate
anomaliile de actualizare (pe care nu FNBC, ci doar FNDC, forma normala domenii-
chei, vezi sectiunea 5.4, le elimina complet).

CENTRE
PERSOANE
#C Tip  NrCurent Localitate  Circumscriprie
1 1 01 2 1
2 2 02 3 1
3 3 01 4 3
4 4 01 5 6
5 4 02 5 9
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6 5 01 8
#Persoana  Persoana
CIRCUMSCRIPTII 5 1 Vacarescu
LOCALITATI 2 Serghei
Circumscripzie  Judet 3 Vacarescu
4 lonescu
1 1
5 Pop
3 2 .
6 Octavian
6 3 o
7 lici
8 ! 8 Vasil
9 3 asilescu
TIPURI_CENTRE #Loc Localitate Juder  Circumscripsie  Primar
#TipCentru TipCentru L Alba-lulia 1 1 4
2 Sebes 1 1 5
1 Urban _
3 Lancram 1 3 6
2 Rural .
4 Oltenita 2 6 7
3 Suburban J
. 5 Vaslui 3 9 8
4 Municipal JUDETE
5 UM MApN :
Figura 24: O bd in FNDC pentru aplicasia #3uder  Juder Prefect
alegeri locale 1 Alba{
. 2 Calaragsi
4. Teoria dependentelor 3  Vashi
elementare

Tn esenta, studiem in aceasta sectiune problema implicatiei pentru FD si DIN; in

plus, vom analiza si problematica interactiunii intre valorile nule si FD. Atragem atentia

de la inceput asupra faptului ca rostul rezolvarii problemei implicatiei (nu doar pentru
FD si DIN, ci pentru orice alte clase de constrangeri) nu este Tn nici un caz acelade a o
aplica Tn modelarea datelor! Sarcina principala a proiectantului de bd este de a depista si

formaliza constrangerile necesare subuniversului modelat pentru a le include in schema

proiectata; Tn cursul acestui proces insa, in special in bd de anvergura, ce presupun zeci

sau chiar sute ori mii de constrangeri, el poate gresi, cerand SGBD impunerea unor
constrangeri derivabile din celelalte. Ca atare, un SGBD performant trebuie sa dispuna

de un optimizator al multimilor de constrangeri care, atunci cand e cazul, sa inlocuiasca
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multimea constrangerilor impuse de proiectant cu o acoperire minima, optima a ei (fie
automat si transparent pentru proiectant, fie doar cu acordul acestuia).

4.1 Reguli de derivare pentru functional dependente

Prezentam Tn aceasta subsectiune o multime de reguli de inferenta pentru FD si le
demonstram corectitudinea. Pentru simplitate, presupunem ca toate FD sunt definite
peste schema unei unice relatii R(U); ca atare, toate multimile de atribute considerate
sunt submultimi nevide al U.

Urmatoarele trei leme furnizeaza conditii suficiente pentru implicatia FD; ele vor fi
folosite ca baza pentru constructia unei multimi de reguli de inferenta solide.

Lema 37 O FD X — Y este triviala daca si numai daca X o Y.

Demonstrayie:

(=)(daca) Fie X o Y; aratam ca X — Y este triviala, adica, conform definitiei, ca
X — Y tine in orice continut al R. Consideram o pereche de tupli t;, t, € r; daca t,[X] = =
t,[X], atunci {,[A] = t,[A], VA € X. Cum X 2 Y, rezulta ca t;[A] = t,[A], VA € Y, ceea ce
este echivalent cu a spune ca t;[Y] = t[Y].

(<)(si numai daca) Aratam ca, daca YX, atunci X — Y este netriviala. Cum YX,
JAeY-X; fie r o relatie continand doi tupli?* t;,t, cu proprietatea ca t;[X]=t,[X] si t[B]#
#t,[B], VB¢ X. Deoarece AgX, relatia r nu satisface X — Y si deci t;[Y] # t,[Y] g.e.d.

Lema 38 Daca r satisface X — Y, iar Z o> X si W c Y, atunci r satisface si Z — W.
Demonstrayie: Fie r satisfacand X—Y; aratam ca r satisface si Z—W. Fie t;,t,er cu pro-
prietatea ca t;[Z] = t,[Z]; aratam ca t;[W] = t,[W]. Cum Z o X, din t,[Z] = t,[Z] rezulta ca
t.[X] = t,[X]; deoarece, in plus, r satisface X — Y, rezulta ca t,[Y] = t,[Y]. Ca atare,
fiindca W c Y, rezulta evident ca t;[W] = t,[W]

g.e.d.

Lema 39 Daca r satisface X —> Y si Z —> W, Z < Y, atunci r satisface si X — YW.
Demonstrayie: Fie r satisfacand X—Y si Z—W, iar t;,t,er cu proprietatea ca t;[X]=t,[X].
Cum r satisface X — Y, urmeaza ca t;[Y] = t,[Y] si deci, deoarece Z c Y, ca t,[Z] = t,[Z];
fiindca r satisface si Z — W, rezulta ca t;[W] = t,[W], deci si ca t,[YW] = t,[YW] g.e.d.

Definitia 40 Se zice regula de inferensa (derivare) orice propozitie de forma:

daca fi, f, ..., fx satisfac P, atunci fi«
unde fi, 1 <i< k+1, sunt FD? de forma Xi — Y;,2 iar P este o conditie decidabila asu-
pra (k+1)-tuplului (f1, fa, ..., fx fee). Inplus, f1, fa, ..., f« Se zic antecedentele regulii,
n timp ce fx+1 Se zice consecinza ei.
Exemplul 21
daca X; — Yy, X, = Y, satisfac Y1 = X, A X1 = X3 A Yo=Y, atunci Xs — Vs

......

compunerii functiilor).

Tn majoritatea cazurilor se folosesc prescurtari pentru reguli; acestea incapsuleaza
parti ale conditiei P in multimile de atribute implicate. Astfel, regula din exemplul 21 se
scrie prescurtat daca X; — Yy, Y1 — Y, atunci X; — Y, sau, si mai usor de citit:

daca X > Y,Y — Z,, atunci X — Z.

2! Evident, aceasta presupune ci domeniile atributelor au, fiecare, cel putin doua valori (ceea ce este
intotdeauna rezonabil in practica); de fapt, in general, presupunem ca domeniile sunt infinit numarabile.

22 Conceptul de regula de inferenta poate fi evident extins cu efort minim la orice tip de constrangeri.

2 Mai precis, X; — Y este 0 ,,schema (familie) de FD**, deoarece ea reprezinta orice FD care, Tmpreuna cu
celelalte FD din definitie, satisface conditia P.
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Definiria 41 Se zice (schema de) axioma® orice reguli de inferenta fara antecedente.
Axiomele sunt scrise sub forma: daca L satisface P, atunci f.

Regulile de inferenta reduc problema implicatiei la manipulari sintactice: constran-
gerile sunt derivate cu ajutorul acestor reguli, ceea ce este mult mai simplu decét
demonstrarea implicatiei pentru fiecare FD 1n parte doar pe baza tuplilor si valorilor.?
Notiunile de soliditate si completitudine leaga sintaxa de semantica:

Definisia 42 O regula de inferenza se zice solida daca, VR(U) si Y(f1, fa ..., f,
fi1), (k+1)-tuplul de FD peste R(U) satisfacand P, multimea de FD {fi, f2 ..., fx}
implica fy.1.

O consecinta imediata a lemelor 37, 38 si 39 este soliditatea urmatoarelor reguli de
inferenta:?

FD1. Reflexivitate: daca L, atunci X — X.

FD2. Descompunere: daca X — YZ, atunci X — Y.

FD3. Tranzitivitate (extinsa): daca X — YW, W — Z, atunci X — YWZ.%

Data fiind o regula de inferenta oarecare, se mai zice ca fw rezulta din fi, fo, ..., f«
prin aplicarea regulii /2 daca (k+1)-tuplul (f1, f2, ..., fx fk+1) satisface conditia aso-
ciatd R. De exemplu, FD A — BCD rezulta imediat din A — BC si BC — CD prin apli-
carea regulii FD3 (cu X=A, Y=, W=BC, Z=CD).

Definitia 43 Date fiind o multime F de FD si o FD foarecari, se zice derivare a lui
/din F cu ajutorul unei mulfgimi Sde reguli o secventa finita de FD astfel incat:

(1) orice FD din secventa ori apartine F, ori rezulta din FD anterioare ei in secventa

prin aplicarea unei reguli de inferent; iar

(2) fapare in secventa (de obicei drept ultim element).

Definitia 44 Daca exista cel putin o derivare a lui #din F cu ajutorul lui S, se zice ca
/este derivabila din F cu ajutorul regulilor S. Ca de obicei, daca S este subinteles din
context, el este cel mai adesea omis.?

Exemplul 22
Urmatoarea secventa constituie o derivare a AC — DE din F = {BC — DE,
A — B, AEG — H}, cu ajutorul regulilor FD1, FD2 si FD3 de mai sus:
AC — AC (din FD1)
A — B (dinF)
AC — ABC (din 1. si 2., cu ajutorul FD3)
AC — BC (din 3., cu ajutorul FD2)
BC — DE (din F)
AC — BCDE (din 4. si 5., cu ajutorul FD3)
AC — DE (din 6., cu ajutorul FD2)

Nog,kwbhE

2 Tn literatura bd relationale, termenii de axioma si de regula de inferenta sunt adesea considerati sino-
nimi, ceea ce nu este cazul in domeniul sistemelor formale (de unde au fost de fapt imprumutate aceste
concepte)!

25 De notat ca regulile de inferenta sunt folosite in multe alte domenii, nu doar in bd, ca instrumente de
manipulare sintactica a frazelor incarcate cu o semantica oarecare.

% De fapt, aceste trei leme implica soliditatea unor reguli si mai generale!

atunci X — Z. Demonstratiile urmatoarelor rezultate sunt nsa mai putin laborioase daca dispunem de
aceasta varianta extinsa.
% Aici, k este egal cu numarul de antecedente din regula de inferenti; evident ca, pentru FD1 k=0, pentru
FD2 k=1, iar pentru FD3 k=2.
» Metamatematic, derivabilitatea este definitia unei demonstratii matematice: F este multimea ipotezelor
unei teoreme (leme, propozitii etc.), /este rezultatul (ceea ce trebuie demonstrat), S este multimea axio-
melor si a teoremelor anterior demonstrate, iar derivarea lui / este chiar demonstratia teoremei!
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Definisia 45 O derivare se zice neredundanta daca:

(1) orice FD derivata este ulterior utilizata (nu se deriveaza reguli inutile)

(2) nici o FD nu este derivata de doua sau mai multe ori (derivarea e aciclica)

(3) nu este derivata nici o FD din F

(derivarea nu e tautologica)

Soliditatea regulilor de inferenta garanteaza ca, prin aplicarea lor repetata, pot fi de-
rivate doar FD implicate de antecedentele regulilor. Demonstratia acestei afirmatii, for-
malizata de urmatoarea lema, este lasata cititorului ca exercitiu (vezi problema 13):

Lema 46 Daca /este derivabila din F cu ajutorul regulilor FD1, FD2, FD3, atunci F

implica / (i.e. /e F*).

Desigur ca o multime de reguli solide este cu adevarat interesanta numai daca se bu-
cura si de proprietatea duala soliditatii, si anume completitudinea (adica daca toate FD
implicate sunt si derivabile).

Definisia 47 O mulsime de reguli de inferenta se zice completa (in raport cu
implica-fia FD) daca VF, F multime de FD, / este derivabila din F daca /e F*.

Ca atare, o multime de reguli de inferenta este solida si completa daca VF, F multi-
me de FD, / este derivabila din F daca si numai daca /< F*.

Pe de alta parte, este important de subliniat independenta acestor doua notiuni: exis-
ta multimi solide dar incomplete (de exemplu, orice multime formata doar cu doua din-
tre regulile FD1, FD2 si FD3), precum si multimi solide care nu sunt insa complete.

Exemplul 23

Regula daca L, atunci X — Y este completa, deoarece permite derivarea ori-
carei FD; evident insa ca ea nu este solida, caci, in general, nu toate FD posi-
bile apartin F*. De exemplu, daca F = {Localitate — Juder}, aceasta regula ar
deriva si Juder — Localitate, desi, evident, aceasta FD nu apartine F*.

Tot ceea ce mai raméne din aceasta subsectiune este dedicat demonstrarii soliditatii
si completitudinii multimii de reguli {FD1,FD2,FD3} pentru FD.

Tncepem prin a statua cateva proprietati suplimentare interesante ale FD:

Lema 48 Fie F o multime de FD:

i.  Orice relatie satisface X — Y < ea satisface X — A, VAeY.
Ii. X —Y este derivabila din F cu ajutorul FD1, FD2 si FD3 << X — A este derivabi-
la din F cu ajutorul FD1, FD2 si FD3, VAe€Y.
. X>YeF < X—>AceF, VAeY.

Demonstratia acestei leme este lasata in seama cititorului (vezi problema 14).

De remarcat ca, pentru moment, (ii) si (iii) din lema de mai sus au intelesuri distinc-
te: prima se refera la derivare, iar cea de-a doua la implicatie. Cand vom dovedi comple-
titudinea regulilor insa, ele vor deveni echivalente.

O consecinta imediata a lemei 48(iii) este aceea ca, pentru orice multime de FD,
existd o multime echivalenta contindnd in partea dreapta a fiecarei FD doar cate un atri-
but (si nu o multime de atribute). De aceea, oricand, fara a pierde cu nimic din generali-
tate, putem considera ca toate FD au doar un singur atribut in partea lor dreapta.

Tnainte de a putea demonstra soliditatea si completitudinea multimii de reguli
{FD1,FD2,FD3} pentru FD, mai trebuie sa precizam si sa caracterizam notiunea de in-
chidere a unei multimi de atribute in raport cu o multime de FD. Date fiind o multime F
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oarecare de FD si o multime X oarecare de atribute, fie ¢ urmatoarea multime de mul-
timi de atribute: g = {Y | X — Y este derivabila din F cu ajutorul FD1 si FD3}.
Definitia 49 Se zice inchiderea lui X Tn raport cu F si se noteaza X* multimea:
X" = UrepY.
Lema urmatoare stabileste proprietatile fundamentale ale Tnchiderilor:
Lema 50
i. X — X*este derivabila din F cu ajutorul FD1 si FD
ii. DacaY c X*, atunci X — Y este derivabila din F cu ajutorul FD1, FD2 si FD
iii. Daca A € X*, atunci X — A este derivabila din F cu ajutorul FD1, FD2 si FD
Demonstratie:
I. Fie X —> Y, X > Y, ..., X = Yk toate FD derivabile din F cu ajutorul FD1 si
FD3; de remarcat ca unul dintre acesti Yi trebuie sa fie egal cu X, deoarece X
— X este derivabila cu ajutorul FD1. Se poate obtine deci X — Y,Y,...Yx cu
ajutorul unei derivari ce include intai toate derivarile pentru cele k FD de mai
sus si care, apoi, aplica pentrui=1,2, ..., Kk FD3 asupra X — XYY,...Yi1 si X
— Yipentru a genera X — XY:Y,...Yi. Cum XY;Y,...Yk = Y1Y,...Yk, ultimul pas
genereaza X —> —YY,...Y«.
ii. Conform i., X — X* este derivabila din F; deoarece Y < X*, aplicand FD2,
rezulta trivial ca X — .
iii. Similar cu ii

g.e.d.

Putem acum demonstra urmatoarele proprietati, ce justifica pentru X* denumirea de
»inchidere” (vezi problema 18):

Corolar 51

(1) X< X*  (orice multime de atribute este inclusa Tn inchiderea ei)

) (X) =X

(operatorul de Tnchidere este idempotent)

(3) X* este cea mai mica multime ce satisface (1) si (2) de mai sus.

Exemplul 24
Data fiind multimea F de FD din exemplul 22, aplicand exhaustiv regulile,

se poate demonstra ca multimile Y cu proprietatea ca AC — Y este derivabila
din F cu ajutorul FD1 si FD3 sunt AC, B, ABC, ABCDE si deci ca (AC)* =
=ABCDE.

Cea mai importanta proprietate a nchiderilor, de care avem nevoie in demonstrarea
completitudinii FD1, FD2 si FD3, este stabilita de lema urmatoare:

Lema 52 Daca X — A e F*, atunci A € X*.

Demonstrayie:

Aratam ca daca A ¢ X*, atunci X —> A ¢ F*. Datorita propozitiei 25, este suficient sa
gasim drept contraexemplu o relatie ce satisface F dar nu satisface si X — A. Afirmam
ca orice relatie r cu doi tupli t; si t, avand proprietatea ca t;[B] = t,[B] <> B € X* consti-
tuie un asemenea contraexemplu.

(r nu satisface X — A) este triviala, deoarece A ¢ X*.

(r satisface F) Aratam ca daca /e F, atunci r satisface /. Fie /=W — Z € F. Daca
t.[W] = t,[W], atunci / este trivial satisfacuta; altminteri, din constructia r, W < X*. Ca
atare, conform lemei 50, cum X — X* este derivabila cu ajutorul FD1 si FD3, rezulta ca
sl X —> ZX* este derivabila cu ajutorul FD1 si FD3 (si anume prin aplicarea FD3 asupra
X — X* si W — Z). Dar, prin definitie, X* contine toate submultimile Y cu proprietatea
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ca X — Y este derivabila si deci trebuie ca Z < X*. De aceea, t,[Z] = t,[Z], ceea ce
inseamna ca /= W — Z este satisfacuta

g.e.d.

Din lemele 50 si 52 rezulta evident ca:

e X*contine un atribut A < X—>A € F*

e X' contine un atribut A << X—A este derivabila din F cu ajutorul FD1,FD2,FD3.

Suntem acum in masura sa demonstram principalul rezultat al acestei subsectiuni:

Teorema 53 Multimea de reguli de inferenta {FD1,FD2,FD3} este solida si comple-
ta Tn raport cu implicatia FD.

Demonstrayie:

Lema 46 garanteaza soliditatea; pentru a demonstra si completitudinea, trebuie ara-
tat ca VF, F multime de FD, daca /eF*, atunci / este derivabila din F cu ajutorul regu-
lilor. Daci X—Y e F*, atunci, conform lemei 48(iii), X—A e F*, VAeY. Insi, conform
lemei 52, VAeY, AeX* si deci Y c X*. Ca atare, conform lemei 50(ii), X — Y este deri-
vabila

g.e.d.
VVom vedea acum, in sfarsit, cum se pot folosi regulile de inferenta pentru a rezolva
problema implicatiei FD.

4.2 Problema implicatiei pentru functional dependente

Existenta unei multimi de reguli de inferenta solide si complete pentru FD
garanteaza decidabilitatea problemei implicatiei: date fiind R(U) si F, putem aplica
exhaustiv regulile de inferenta pentru a genera F*, care poate apoi fi folosit pentru a tes-
ta care FD sunt implicate de F si care nu.

Aceastd metoda nu este insa practica, deoarece F* are adesea cardinalitate exponen-
tiala Tn raport cu cea a lui F. De exemplu, pentru schema R(AB), F={A—B}, inchiderea
F+ contine sapte FD (dintre care, e drept, cinci sunt triviale). Tn general, numarul de FD
triviale peste o schema R(U) este intotdeauna exponential in raport cu cardinalitatea lui
U (vezi problema 11)%.

Tn practica Tnsa, din fericire, suntem arareori interesati de toate FD din F*: pentru a
decide daca X—Y e F*, este suficient, conform lemelor 48 si 52, sa calculam doar X* si
sa verificam apoi daca Y < X*. Dupa cum vom vedea n curand, acest lucru poate fi fa-
cut foarte eficient; pentru aceasta, desigur, avem insa nevoie de un algoritm care sa cal-
culeze inchiderea lui X in raport cu F. Lema 55 fundamenteaza un prim asemenea algo-
ritm; pentru a o demonstra mai usor, este utila propozitia 54:

Propoziria 54 Fie X o multime oarecare de atribute, F o multime oarecare de FD ce
nu contine X — X, iar 6 o derivare neredundanta de lungime | = m+n+1, continand:

(1) laTnceput, m FD din F

(2) apoi, X > X

(3) si, In sfarsit, n FD generate cu ajutorul regulilor FD1 si FD;

V], 1<j<n, 35 derivare a X—X*, identica cu ¢ n primii I-j pasi, astfel incat, Vk > |-j,
FD derivate in pasul k au partea stanga egala cu X.

% Tn general, cardinalitatea lui F* nu este neapirat exponentiala in raport cu cea a lui F; chiar daca ea ar fi
liniara Tnsa, cardinalitatea lui F este deja exponentiala in raport cu cea a lui U!
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Demonstrayie:

Folosim inductia dupa j. Baza (j=1) este triviala, caci X—X* este derivata in ultimul
pas. Sa presupunem ca FD 4 derivata in pasul k, m+1 < k < I, este ultima avand partea
stanga Y = X. Transformam ¢ intr-o alta derivare cu proprietatile urmatoare:

(1) produce X — X* n ultimul pas

(2) coincide cu & in primii k-1 pasi si

(3) produce FD avand doar X in partea stanga in toti pasii de la k incolo inclusiv.

Daca regula folosita in pasul k este FD1, atunci 4 = X — Y. Cum derivarea este ne-
redundanta, 4 va fi folosita intr-un pas ulterior h, in care se va aplica FD3. Conform
ipotezei de inductie, deoarece Y # X, /4 nu poate fi folosita drept prim antecedent; daca
ea ar fi folosita drept al doilea antecedent, atunci, din /=X —> Z (cuj<k)siY — Y, un-
de Y c Z, ar rezulta £ = X — YZ; aceasta ar insemna ca YZ = Z si deci £ = A, cu h =Kk,
ceea ce contrazice nsa ipoteza neredundantei. Ca atare, regula folosita in pasul k nu
poate fi FD1, ci trebuie sa fie FD3.

Fie Y>VWZ FD generata in pasul k cu ajutorul FD3 din Y—>VW si W—Z; ea va fi la
randul ei folosita intr-un pas ulterior drept al doilea antecedent intr-o noua aplicare a
FD3, care va genera o FD de forma X—>TYVWZ din X—>TY si Y>VWZ. Evident ca se
obtine acelasi rezultat eliminand pasul ce produce Y—VWZ si derivand X—>TYVWZ in
doi pasi, primul generand X—>TYVW din X—>TY si Y—>VW, iar al doilea pe X—>TYVWZ
din X > TYVW si W — Z; aceasta, evident, completeaza inductia, deoarece noua deriva-
re astfel obtinuta:

(1) produce X — X* (fiindca nici unul dintre pasii generand FD avand X drept parte

stanga nu a fost modificat)

(2) este identica cu cea initiala pentru primii k-1 pasi si

(3) toate FD generate n pasii ulteriori lui k-1 au X drept parte stanga

g.e.d.
Exemplul 25
Fie F = {BC — DE, A —» B, AEG — H} (ca si Tn exemplul 22, unde am
vazut ca AC* = ABCDE). O posibila derivare a AC — ABCDE din F este:

ABC — ABC (din FD1)

BC — DE (in F)

ABC — ABCDE (din 1., 2. si FD3)
A—B (inF)

AC — AC (dinFD1)
AC — ABC (din 4., 5. si FD3)
. AC — ABCDE (din 3., 6. si FD3)
plicand propozitia 54, putem transforma aceasta derivare astfel:
BC —> DE (inF)
A—B (inF)
AC — AC (din FD1)
AC — ABC (din 2., 3.si FD3)
AC — ABCDE (din 1., 4. si FD3).

Lema 55 Exista o derivare a X — X* care, pe langa FD din F, implica numai FD a
caror parte stanga este constituita doar din X, dintre care prima este X — X, iar celelalte
se obtin din aceasta prin aplicarea regulii FD3.

Demonstrarie:

Conform lemei 52, stim ca exista o derivare ¢ din F a X — X* care implica doar
folosirea FD1 si FD3 si fie n numarul de FD astfel generate; fara a pierde nimic din
generalitate, putem evident presupune ca ¢ satisface conditiile cerute de propozitia 54
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de mai sus. Aplicand rezultatul acestei propozitii pentru cazul particular j = n,
demonstratia lemei este incheiata

g.e.d.
Putem acum prezenta un prim algoritm pentru calculul inchiderii unei multimi de
atribute (vezi figura 25), caruia Ti vom si demonstra corectitudinea in teorema 57.
Exemplul 26
Sa executam algoritmul 56 pentru a calcula nchiderea multimii de atribute
AC n raport cu multimea de FD F din exemplul 22: XPLUS este initializat cu
AC,; la fiecare iteratie a buclei interne, FD din F sunt examinate in ordine, de
la stdnga la dreapta; ca atare, in prima iteratie se intra pe ramura atunci doar
pentru A — B, cand B este deci adaugat la XPLUS, care devine astfel ABC;
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Algoritm 56 (calculul inchiderii unei mulsimi de atribute pentru o mulfime de FD)
Intrare: 0 multime de atribute X si
omultime de k FD, F = {X; > Yy, ..., Xk

—| Y}
lesire: o multime de atribute XPLUS (inchiderea lui X)
Variabile locale:
bool gata;
int i
Tnceput
XPLUS = X;
repeta

gata = adevarat;
repeta pentru i de lallak

daca Xi ¢ XPLUS si Yi ¢ XPLUS

atunci gata = fals;

XPLUS = XPLUS U Yj;

sfarsit daca;
sfarsit repetq;
pana cand gata;
Sfarsit algoritm 56
Figura 25: Un prim algoritm de calcul al inchiderii unei mulsimi de atribute

similar, in a doua iteratie se intra pe ramura atunci doar pentru BC—DE, cand
DE este deci adaugat la XPLUS, care devine astfel ABCDE; la a treia iteratie,
nici o FD nu mai satisface conditia, deci nici un atribut nu se mai adauga la
XPLUS, ceea ce are ca efect terminarea executiei.

Teorema 57 Pentru orice X si F, algoritmul 56 calculeaza corect inchiderea lui X Tn
raport cu F in timp O(|F|x|U]) (unde |F| este numarul de FD din F, iar |U| este numarul
total al atributelor implicate).

Demonstrayie:

Aratam intai ca acest algoritm nu bucleaza la infinit: bucla sa externa se executa
doar daca in iteratia precedenta s-a adaugat la rezultat cel putin un nou atribut; cum
numarul atributelor mentionate in F este finit, executia algoritmului se termina dupa un
numar finit de iteratii.

Privind corectitudinea propriu-zisa, aratam ca, pentru orice X si F, la terminarea
executiei sale, XPLUS = X*.

(XPLUS c X*)

Demonstram aceasta prima incluziune prin inductie dupa numarul de modificari al
multimii rezultat XPLUS: vom dovedi ca X;, valoarea ei dupa modificarea j, este intr-
adevar o submultime a X*.

Evident ca pentru j=0 acest lucru este trivial (X;=X < X*). Presupunem ca Xj1 < X* si
fie Xi — Yi FD implicata in pasul j; evident ca Xi < Xj si ca X; = Xj1Y:. Din ipoteza
inductiei (Xj1 < X*) rezulta ca X — Xj1 € F*; urmeaza ca X — Xj1Y1 € F*, deoarece ea
este derivabila din X — Xj1si Xi — Y aplicand FD3. Ca atare, conform lemelor 48 si 50,
Xi = XjaYr < X*.

(XPLUS o X*)
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Conform lemei 55, exista o derivare a X — X* din F ce genereaza doar FD avand
partea stanga egala cu X: X > Xo, X > Xi,..., X > Xp; dar V], 1 <j < n, X —> Xj este
derivat din X — Xj si 0 FD de forma Xi — Yi, unde X c Xj.1, iar X; = Xj1Y:. Ca atare, X
= Xo € X; < ... < Xa= X". Demonstram si aceasta a doua incluziune tot prin inductie
dupa j, dovedind astfel ca XPLUS o X;.

Din nou, baza inductiei este triviala, caci XPLUS este initializat cu X. Presupunem
ca XPLUS o Xji1; dupa atingerea acestui moment n cursul executiei algoritmului, la
prima evaluare a conditiei instructiunii daca pentru FD Xi — Y), se va intra pe ramura
atunci, ceea ce va avea ca efect adaugarea Yi la XPLUS. Tn consecinta, XPLUS > X4Yi
si deci XPLUS o X;, ceea ce completeaza demonstratia corectitudinii calculului.

Tn sfarsit, este usor de aritat ca acest algoritm are complexitatea O(|F|x|U|): bucla
interioara se executa de |F| ori pentru fiecare iteratie a celei exterioare; bucla exterioara
Se executa atat timp cat mai sunt adaugate noi atribute rezultatului: in cel mai rau caz, ea
se va executa deci de |U| - 1 ori

g.e.d.

Algoritmul 56 este simplu dar ineficient, deoarece verifica repetat fiecare FD, chiar
daca ea a mai fost deja verificata. Evident ca acest algoritm poate fi imbunatatit; ca si Tn
cazul celei de-a doua incluziuni din demonstratia teoremei 57, ideea fundamentala pen-
tru aceasta ne este oferita tot de lema 55: simulam derivarea X — X* folosind fiecare FD
din F o singura data si anume numai atunci cand partea sa stanga este deja inclusa in re-
zultatul calculat pana in acel punct; aceasta se poate realiza, de exemplu, asociind fieca-
rei FD un contor ce memoreaza numarul de atribute din partea sa stdnga ce nu sunt nca
incluse in rezultat: atunci cand acest contor devine 0, FD respectiva poate fi luata in
considerare astfel incat partea sa dreapta sa fie adaugata rezultatului. Desigur ca, ori de
cate ori se adauga la rezultat un nou atribut, algoritmul trebuie sa decrementeze valoarea
contorului fiecarei FD continand acel atribut in partea stanga. Pentru a executa eficient
acest pas obligatoriu, trebuie Tnsa mentinuta, pentru fiecare atribut, o lista a FD care il
contin in partea lor stanga. Algoritmul 58 (vezi figura 26) implementeaza exact aceasta
strategie.

Definisia 59 Se zice dimensiunea unei mulf/imi de FD F si se noteaza cu ||F || suma

cardinalitatilor FD din F, i.e. ||F || = Zikzl(l Xi|+]Yi]), unde k = card(F).

Teorema 60 Pentru orice X si F, algoritmul 58 calculeaza inchiderea lui X n raport
cu F intimp O(||F |)).
Demonstrayie:

Terminarea si corectitudinea se demonstreaza usor, ca si pentru teorema 57.

Cat priveste complexitatea, trebuie evident analizate atat initializarea listelor, cat si
bucla exterioara ce urmeaza. Initializarea listelor trebuie precedata de citirea F, care se
face, evident, In timp O(||F ||). Tn cadrul initializarii propriu-zise, operatia cruciala este
adaugarea, ce se executa cate o data pentru fiecare atribut al fiecarei parti stanga: in to-

tal, ea se executa deci de Zik=1(| Xi|)ori. Tn bucla principala, timpul este evident consu-

mat Tn majoritate de cele doua instructiuni din bucla interioara: decrementarea se execu-
ta de cel mult |Xi| ori pentru fiecare FD din F, Tn timp ce adaugarea unui nou atribut re-
zultatului se executa tot cate o data pentru fiecare FD din F, dar necesita timp de |Yi|. Ca
atare, si bucla principala se executa tot in timp O(||F ||) si deci aceasta este si complexi-
tatea Tntregului algoritm
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Exemplul 27

Reluam exemplul 22, ca si in precedentul exemplu, cu diferenta insa ca acum
folosim algoritmul 58 in locul algoritmului 56. Vectorii CST si LST au 3, res-
pectiv 7 elemente (corespunzatoare F = { A=BC—DE, /:=A—B, /~=AEG—
—H}) si anume: CTR[ /A]=2, CTR[ /2]=1, CTR[ /5]=3; LST[A]=<2,3>, LST[B]
=<1>, LST[C]=<1>, LST[D]=<>, LST[E]=<3>, LST[G]=<3>, LST[H]= =<>.
XPLUS este initializat cu AC iar XTMP cu multimea vida; presupunem ca
atributele sunt selectate din XPLUS — XTMP in ordine lexicografica; in pri-ma
iteratie deci este selectat A; ca atare, CTR[ /] si CTR[ /] sunt decrementa-
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Algoritm 58 (calculul eficient al inchiderii unei mulsimi de atribute)
Intrare: 0 multime de atribute X si

adauga i la LST[A]];

sfarsit repetq;

XPLUS =X;
XTMP = J;
repeta

o multime de k FD, F = { =X, —> Y4,
1 =Xk = Yi}
(atributele implicate Tn F §i X sunt in
imar de m: AjA;...An)
lesire: o multime de atribute XPLUS (inchiderea lui X)
Variabile locale:
int CTR[K], LST[m];
multatrib XTMP;
inti,j;
Tnceput
pentru i = 1 la m repeta LST[Ai] = listavidg;
repeta pentrui=1lak
CTRL/A] = |Yil;
pentru fiecare A; i Yi repeta

sfalrsit repetq;

selecteaza A din XPLU
XTMP = XTM
repeta pentru fiecareli

CTR[/] = CTR[/] - 1;

|S XTMP;
PU{A};
ie LST[A]

daca CTR[/£] ==0

atunci XPLUS = XPLUS U Y;;

sfarsit daca;

sfarsit repetq;

pana cand XPLUS == XTMP;
Sfarsit algoritm 58

Figura 26: Un algoritm mai eficient de calcul al inchiderii unei mulsimi de atribute

te cu 1, ceea ce face ca CTR[ /] sa devina O si, In consecinta, B (partea dreap-
taa /) este adaugat la XPLUS, care devine astfel ABC; similar, in a doua ite-
ratie este selectat B, se decrementeaza CTR[ /], dar nu se adauga nimic la re-
zultat; 1n a treia iteratie este selectat C, se decrementeaza CTR[ /] care devine
astfel O si, Tn consecintd, D si E (partea dreapta a /) sunt adaugate la XPLUS,
care devine astfel ABCDE; in urmatoarele doua iteratii, D si E sunt adaugate
la XTMP, dar nici un contor nu mai devine 0, deci nici un atribut nu se mai
adauga la XPLUS; cum insa XTMP a devenit egal cu XPLUS, executia se
termina.
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4.3 Acoperiri ale functional dependentelor

Gasirea acoperirilor minimale pentru o multime oarecare de constrangeri este utila
din cel putin doua puncte de vedere:

(i) pentru a reduce timpul necesar impunerii lor asupra continuturilor de bd corespun-
zatoare;

(if) pentru a reduce timpul necesar executarii algoritmului 58 (deoarece conform teo-
remei 60, calculul inchiderii unei multimi de atribute este proportional cu dimen-
siunea multimii de constrangeri).

Conform definitiei 28, minimalitatea este definita in raport cu cardinalitatea multi-
milor de constrangeri; desigur ca ea se poate insa defini si Tn raport cu dimensiunea
multimilor de constréngeri.

Definisia 61 O mulsime de constrangeri /77 se zice redundanta daca exista o submul-
time proprie A c I"echivalenta (i.e. A" = I'").

Definisia 62 O multsime de constrangeri /7se zice minima daca nu exista nici o aco-
perire a sa A avand mai putine constrangeri (i.e. VA4, A" = I'" = || < |A4]).

Definitia 63 O mulfime de constrangeri 7" se zice optima daca nu exista nici o0 aco-
perire a sa A avand dimensiune mai mica (i.e. VA, A" = I'" = ||| < ||4]))-

Definiria 64 O multime de constrangeri A se zice acoperire neredundanta minima
(optima) a /"daca ea este echivalenta cu 7 neredundanta si minima (respectiv optima).

Este usor de aratat ca, in cazul particular al FD, o acoperire minima este si neredun-
danta. Vom demonstra (din greu!) in aceasta subsectiune si ca orice acoperire optima es-
te minima (vezi teorema 73). Contraexemplul urmator dovedeste insa ca reciprocele a-
cestor propozitii nu sunt adevarate nici macar in acest caz simplu.

Exemplul 28

Multimea de FD "= {AB—C, C—A, C—B, ABD—E} este neredundanta
fnsa nu minima: A4 = {AB—»C, C—»AB, ABD—E} este echivalenta cu 7 si
con-tine o FD mai putin; se poate dovedi Tnsa ca A este minima, dar ea nu e si
op-tima caci ¥ = {AB—>C, C—»>AB, CD—E} este echivalenta cu A si are
dimen-siunea mai mica.

Avand in vedere ca putem rezolva problema implicatiei n timp O(||/”||), este evident
faptul ca putem obtine o acoperire neredundanta in timp O(|Z”|x||Z”||) prin eliminarea una
cate una a tuturor FD redundante. Problema gasirii unei acoperiri minimale nu este insa
atat de simpla; in cele ce urmeaza, trebuie sa introducem in consecinta cateva noi
concepte ajutatoare.

Definitia 65 Doua mulsimi de atribute X si Y se zic echivalente in raport cu o multi-
me oarecare de FD daca X*=Y*; X se zice (strict) mai slaba decat Y daca X* < Y* (res-
pectiv X* < Y*, X* = Y*).

Conform lemei 48, putem reuni toate FD avand o aceeasi parte stanga intr-o singura
FD; ca atare, orice acoperire minimala contine cel mult atitea FD cate parti stdnga
distincte exista. De asemenea, evident, daca o multime /" de FD este minima, atunci si
multimea {X — X" | X »> Y e "'} este minima; de aceea, In cele ce urmeaza, presupu-
nem cateodata ca toate FD din /7 sunt de forma X — X.

Definisia 66 O multime 7 de FD se zice a avea atributele inchise daca toate elemen-
tele sale sunt de forma X — X".

Demonstratia lemei ce urmeaza este propusa cititorului drept exercitiu (vezi proble-
ma 21).

Lema 67 Daca Y—W este folosita intr-o derivare neredundanta a X—V din 7; atunci
Yre X .

Lema 68 Daca 7 si A sunt echivalente si neredundante,
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atunci VX —>V e I,3Y > W e Aastfel incat X si Y sunt echivalente.
Demonstrayie:

Fie oricare ar fi 7”si 4 distincte si echivalente; dacd f = X—V e 7 rezultica fe A"
si deci ca exista o derivare a lui f din 4; fie A" o submultime minimala a 4 folosita n
derivare; cum 7 este neredundanta, rezulta ca A’ 77; de asemenea, exista cel putin o
FD g = Y—>W e A’ cu proprietatea ca orice derivare a lui g din /7~ implica f (in caz con-
trar, am putea gasi o derivare a lui feFD din 7'— {f}, ceea ce ar contrazice ipoteza ne-
redundantei). Ca atare, conform lemei 67, rezultaica X" =Y"

g.e.d.

Lema 68 implica faptul ca toate acoperirile neredundante contin acelasi numar de
parti stanga neechivalente. Ca atare, acoperirile minimale au un numar minim de parti
stanga in fiecare clasa de echivalenta.

Definitia 69 Date fiind o multime de FD /7si doua multimi de atribute X si Y, se zice
ca X determina direct Y Tn raport cu /”si se noteaza X —e,Y, daca X — Y este derivabi-
I3 dintr-o submultime a 7~ ce contine doar FD avand partea stanga mai slaba decét X.

Urmatoarea lema arata ca definitia determinarii directe nu depinde de acoperirea
aleasa pentru /-

Lema 70 Daca X —e,Y, atunci X —e, Y, VA echivalent cu /-

Demonstratie:

Fie A echivalent cu 7"si X —e Y. Conform definitiei, X — Y poate fi derivat dintr-o
submultime 77 a 7" ale carei elemente au partea stanga mai slaba decéat X. Cum A este
echivalent cu 7; rezulta ca orice FD V—>W e 7"’ este derivabila dintr-o submultime a lui
A, Av - w care, conform lemei 67, implica doar FD Z—T cu proprietatea ca Z*'cV'c X,
Reuniunea A’= w4, acestor multimi se bucura de urmatoarele trei proprietati:

Q) este 0 submultime a A

(i) include doar FD avand partea stanga mai slaba decét X

(iti)  nchiderea sa contine X — Y.

Rezulta, evident, ca X —e, Y

g.e.d.

Tn consecinti, conform acestei leme, se poate omite din notatia determinarii directe
referinta la multimea de FD si scrie simplu X —e Y. Urmatoarele doua leme pregatesc
demonstratia teoremei de caracterizare a acoperirilor minimale.

Lema 71 Daca 7 si A sunt echivalente, neredundante si avand atributele inchise, a-
tuncivX—->Xel,AY 5 Y edal. X" =Y'si X >e Y,

Demonstrayie:

Fie X—X" e I'; daca X—>X* e A4, atunci demonstratia s-a incheiat deoarece X —e X
are loc n mod trivial. Tn caz contrar, fie Y o parte stanga din A echivalenta cu X si cu
proprietatea ca pentru nici o alta parte stanga echivalenta Z din A nu exista vreo derivare
a X—Z din 4 mai scurta decat cea mai scurta derivare a X—Y din 4. Sustinem ca aceas-
ta derivare nu contine nici o FD V — V" cu proprietatea ca V* = X" si ¢4, deci, X —>e Y.
Intr-adevir, daca ar exista 0 asemenea FD 1n derivare, atunci derivarea X — V din A4 ar
fi mai scurta decét derivarea X — Y, ceea ce ar conduce la o contradictie

g.e.d.

Lema 72 O multime 7" de FD avéand atributele inchise este minima daca si numai
daca nu exista nici o pereche X;, X, de parti stinga distincte si echivalente cu
proprietatea ca X; —e X,.

Demonstrayie:
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(=)(daca)

Sa presupunem ca 7/ nu este minima si fie 4 o acoperire minimala a sa; cum numarul
de clase de echivalenta ale partilor stanga din 7" si A este acelasi, trebuie sa existe in 7~
cel putin o asemenea clasa care sa aiba mai multe elemente decat cea echivalenta din A.
Fie Y4, ..., Y, elementele clasei din 7 respectiv Z;, ..., Zq elementele clasei echivalente
din 4, cu p > g. Conform lemei 71, VYi, 3Z; astfel incat Yi —e Z;. Cum sunt mai multi
asemenea Y; decét Z;, trebuie sa existe cel putin 0 multime Z; cu proprietatea ca exista
cel putin doua multimi distincte Yi, Yk astfel incat Yi —e Z; si Yx —e Z;. Dar deoarece, tot
conform lemei 71, VZ;, 3Yn cu proprietatea ca Z; —e Yn si deoarece h nu poate fi in ace-
lasi timp egal si cu i si cu k (caci i = K), rezulta ca h = i. Ca atare, urmeaza ca Yi —e Yh
sau ca h # k si deci ca Yk —e Y (tranzitivitatea determinarii directe putandu-se demon-
stra prin juxtapunerea derivarilor corespunzatoare).

(<)(si numai daca)

Daca /" contine doua functional dependente X; — Y, X, — Y avand proprietatea ca
Xi"= X" =Y si Xy —>e X,, atunci X; — X, poate fi derivata dintr-o submultime 77 a lui
I ce contine doar FD care au partea stanga mai slaba decét X,. Ca atare, X;—Y poate fi
derivata din 77" U {X,—>Y}. Rezulta ca /" este echivalent cu /— {X;—Y}, care contine
mai putine FD decét 7

g.e.d.

Teorema 73 (caracterizarea acoperirilor minimale)

O multime 7~ de FD avand atributele inchise este minima daca si numai daca nu este
redundanta.

Demonstrayie:

Partea si numai daca a demonstratiei rezulta, asa cum am vazut mai sus, din defini-
tie. Partea daca rezulta din lema 72: daca /7~ nu este minima, atunci ea contine o pereche
de parti stanga X;, X, distincte si echivalente cu proprietatea ca X; —e X,. Cum toate FD
au atributele Tnchise, rezulta ca X; — X;" este redundanta in 7~

g.e.d.

Teorema 73 garanteaza corectitudinea urmatorului algoritm pentru calculul acoperi-
rii minimale a unei multimi de FD3:

Algoritmul 74 (calculul acoperirii minimale a unei mul¢imi de FD)
Intrare: omultimede FD 7'={{Xi—> Yi|1l <

I <n}
lesire:
0 multime de FD 4 minima, echivalenta cu 7~
Tnceput:
A={Xi->X'|1<i<n}
repeta pentru (i=1;|i <n; i=i+1)

daca (Xi — Xi* este redundanta in A)

atunciA=A—{Xi—> Xi" };

sfarsit daca;
sfarsit repeta;

% Evident ca (vezi problema 79) acest algoritm este executabil in O(7"[x||.7|)).
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Sfarsit algoritm 74;
Figura 27: Un algoritm de calcul al acoperirilor minimale

Exemplul 29

Fie subuniversul de interes compus din urmatoarele atribute: #Angajat, Nu-
me, Prenume, Categorie, Salariu, Departament, Timp, Sef, Lucrare si urma-
toarea multime de FD (cu atributele prescurtate la prima lor litera): 7= {A—
—NS, NP—ASD, AN—»PCD, C—-S, D—S, §—»D, ALD—TA, NPCL—>T}.
Aplicand algoritmul 74 asupra /"se obtine dupa prima instructiune: 4 ={A —
—ANPCSDS, NP—>ANPCSDS, AN—ANPCSDS, C—CS, D—DS, $—DS,
ALD—TLANPCSDS, NPCL—>TLANPCSDS}; apoi, in bucla repeta sunt eli-
minate pe rand FD redundante: intai cea avand partea stanga AN, iar apoi pen-
ultima, avand partea stanga ALD?; rezulta acoperirea 4 = {A—ANPCSDS,
NP—ANPCSDS, C—CS, D—DS, §—DS, NPCL—->TLANPCSDS}.

Ne indreptam acum atentia asupra acoperirilor optime. Desi din acest punct de vede-
re conteaza dimensiunea FD si nu numarul lor, propozitia urmatoare ne arata ca din ori-
ce acoperire optima se poate obtine una echivalenta care sa fie si minimala.

Propozitia 75 Daca o multime /7" de FD este optima, atunci ea admite o acoperire
minimala echivalenta.

Demonstratie:

Daca 7 'nu este minimala, atunci o putem transforma intr-o multime echivalenta con-
form sugestiilor oferite de partea daca a lemei 72, obtinand astfel o acoperire cu dimen-
siune mai mica (caci X; — Y, X, = Y, sunt inlocuite cu X, — Y,Y;), ceea ce contrazice
ipoteza optimalitatii

g.e.d.

Din nefericire, din punctul de vedere al complexitatii, calculul acoperirilor optime
este exponential, asa cum vom demonstra in curand®. Pentru aceasta Tnsa, este mai usor
sa demonstram Tntai urmatorul rezultat, interesant si doar in sine.

Teorema 76 Date fiind o schema de relatie, o multime de FD si un intreg k, proble-
ma gasirii unei superchei de cardinalitate cel mult k este NP-completa.®
Demonstratie:

Apartenenta acestei probleme la clasa NP se poate demonstra usor cu ajutorul urma-
toarei tehnici: aratam ca una dintre problemele NP-complete fundamentale (si anume:
problema acoperirii nodurilor unui graf) poate fi redusa in timp polinomial la problema
noastra curenta.

Problema acoperirii nodurilor este urmatoarea: dat fiind un graf G=(N,A) si un
intreg k, se cere gasirea unei acoperiri pentru noduri de cardinalitate cel mult k, adica a

% Aceasta are loc fiindca ultimele doua FD sunt echivalente si = {A — ANPCSDS, NP — ANPCSDS, C
— CS, D - DS, § — DS, ALD — TLANPCSDS} este o acoperire minimala, chiar optima n raport cu 4
(caci dimensiunea ei este cu 1 mai mica); algoritmul 74 insa elimina redundantele in ordinea gasirii lor.

® pentru Tntelegerea demonstratiilor urmatoarelor doua teoreme sunt necesare notiuni de complexitatea
calculului legate de NP-completitudine si de tehnicile fundamentale de demonstrare a faptului ca o pro-
blema este NP-grea (i.e. nu admite solutii de complexitate polinomiala; vezi pentru aceasta, de exemplu,
[87]). De notat Tnsa ca cititorul poate ignora demonstratia lor, ba chiar si aceste teoreme in sine, fard a
pierde esenta firului logic al expunerii.

* De remarcat ca modelul relational pune la dispozitie un algoritm pentru gasirea unei chei pentru orice
relatie (vezi problema 51); in practica modelarii conceptuale a datelor Tnsa, avand in vedere, pe de-o
parte, faptul ca trebuie specificate Th model toate cheile existente (altfel modelarea nu este corecta), iar pe
de alta parte faptul ca minimalitatea injectiva tine de semantica functiilor, proiectantul de bd poate fi cel
mult asistat, dar niciodata tnlocuit de un algoritm de specificare a cheilor!
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unei submultimi M < N cu proprietatea ca, pentru fiecare arc {i,j} € A, cel putin unul
dintre nodurile i sau j apartin lui M.

Vom arata acum, folosind problema acoperirii nodurilor, ca se poate decide in timp
polinomial daca o multime data de atribute avand cardinalitate j < k este sau nu o super-
cheie; dat fiind un graf G=(N,A) cu card(N)=n consideram urmatoarea schema de bd si
urmatoarea multime de FD:

(i) schema R(U), unde U contine céte un atribut Ai pentru fiecare nod din N si cate
un atribut Bi; pentru fiecare arc {i,j} € A

(i) multimea de FD 7~ continand Z — A; ... An, unde Z = {Bi; [{i,j} € A} si céte
doua FD Ai — Bij, respectiv Aj — Bi; pentru fiecare arc {i,j} € A.

Sustinem ca o multime M = {h,, ..., i} < N constituie o acoperire a nodurilor grafu-
lui G daca si numai daca multimea de atribute X = An: ... An esSte 0 supercheie pentru R
(U), ceea ce, evident, completeaza si demonstratia teoremei 76.

Demonstrayie:

(<)(si numai daca) Daca M = {h,, ..., h«} este o acoperire a nodurilor, atunci pentru

orice arc {i,j}<A, cel putin unul dintre nodurile i sau j apartin lui M; ca atare, pentru

fiecare Bij, cel putin unul dintre atributele Ai sau A; apartine lui X, deci Z < X*; cum

Z— U e [ rezulta ca X* = U.

(=)(daca) Fie X = An: ... An 0 supercheie a lui R(U); ca atare, executand algoritmul

58 de calcul a inchiderii lui X n raport cu 7, toate atributele din U sunt incluse in X*;

daci X = A; ... A, atunci M = N si M constituie Tn mod trivial o acoperire. Tn caz

contrar, fie ApeU — XZ; datorita modului de constructie a lui 7; algoritmul 58 poate
include A, Tn X* doar daca Z — X*. Ca atare, pentru orice arc {i,j}<A, BijeX* si deci

cel putin unul dintre Ai sau A; trebuie sa apartina X (altfel Bi; nu ar fi inclus in X*,

caci Ai — Bij, respectiv Aj — Bi; sunt singurele FD avand Bi; drept parte dreapta).

Rezulta, avand in vedere si modul de constructie al X, ca cel putin unul dintre nodu-

rile i sau j apartine lui M, V{i,j}<A; aceasta demonstreaza insa tocmai faptul ca M

este o acoperire a nodurilor grafului G

g.e.d.

Teorema 77 Problema gasirii pentru o multime de FD a unei acoperiri de dimensiu-
ne cel mult k este NP-completa.

Demonstratie:

Problema este in NP deoarece, data fiind o multime /7~ de FD, putem decide in timp
polinomial daca o multime A constituie o acoperire pentru /”si are dimensiunea cel mult
k; vom dovedi nsa ca, daca ar exista un algoritm polinomial pentru aceasta problema,
atunci ar exista si un algoritm polinomial pentru problema gasirii unei superchei mini-
male; dar, conform teoremei 76, aceasta din urma este NP-completa, de unde rezulta ca
si problema curenta este NP-grea.

Fie 77 o multime de FD peste o schema R(U), A si B doua atribute ce nu apartin U,
iar A = I"u {AU — B} o multime de FD peste schema R(UAB). Sustinem ca orice
acoperire optima ¥ a A contine exact o FD in care apare B si anume KA — KB, unde K
este 0 cheie minima pentru R(U).

Demonstratie:

Fie ¥o acoperire optima a 4; in mod evident, ea contine cel putin o FD a carei parte
dreapta include B (in caz contrar, cum B ¢ U, ¥ nu ar implica AU — B). Daca ¥
contine o FD de forma X — BY, atunci X trebuie sa contina A (caci toate FD netriviale
din 4* au B in partea dreapta doar daca il au pe A Tn partea stanga) si, de asemenea, o
supercheie K’ a lui R(U) (altfel ar fi implicate si alte FD decét cele din 4*). Cum B ¢ X,
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rezulta ca X = AK’, cu K’ supercheie a lui R(U) (altfel, din nou, ar fi implicate si alte FD
decét cele din 4%). Rezulta ca, daca ar exista mai mult de o FD incluzand B, acestea ar
putea fi cel putin reduse (deoarece toate au in partea stanga pe A si o cheie a lui R(U)),
ceea ce ar contrazice ipoteza optimalitatii ¥. Fie acum AK” — B unica FD avand B in
partea dreaptd: daca exista o cheie K mai mica decat K’, atunci am putea obtine o
acoperire cu dimensiune mai mica, Tnlocuind AK” — B cu AK — B, ceea ce, evident,
incheie demonstratia afirmatiei facute

g.e.d.

O consecinta imediata a afirmatiei tocmai demonstrate este aceea ca, daca ar exista

un algoritm polinomial pentru problema acoperirii optime, atunci ar exista un algoritm

polinomial si pentru problema cheilor minimale, ceea ce contrazice insa NP-completitu-
dinea acesteia (demonstrata de teorema 76)

g.e.d.

Cum problema gasirii de acoperiri optime s-a dovedit netratabila, are sens sa cercet-
am daca acoperirile minimale sunt intr-adevar cele mai bune acoperiri ce pot fi obtinute.
Vom vedea ca se pot calcula in timp polinomial acoperiri minimale de o forma speciala,
care sau au dimensiunea mai mica decét cele calculate de algoritmul 74 sau se bucura de
alte proprietati suplimentare. Pentru aceasta insa trebuie introduse cateva alte noi con-
cepte.

Definisia 78 O mulgime minimala 7~ de FD se zice L-minima daca nu exista nici o
FD X — Y e I"cu proprietatea ca / este echivalent cu 7—{X — Y} U {Z — Y}, unde
Z c X; atributele din X— Z se zic neesenyiale.

Definizia 79 O mulfime minimala 7~ de FD se zice LR-minima daca nu exista nici o
FD X —> Y € ["cu proprietatea ca /" este echivalent cu 7'— {X - Y} u {X — W}, unde
wWcy.

Definitia 80 O mulsime LR-minima I~ de FD se zice circulara daca pentru orice cla-
sa de echivalenta y a partilor stinga din /" exista o ordonare Yo, Yy, ..., Yk @ elementelor
din y astfel incat /" contine FD Y,—>ZW,, Y;—>W,, ..., Yki—>Wk, Yi—>W,, unde Wh < Yh,
vh,0<h<k.

Evident, introducerea acoperirilor L-minimale si LR-minimale este motivata de re-
ducerea dimensiunii, in timp ce circularitatea impune o structurare a FD in vederea obti-
nerii unei sporite claritati: intr-o multime de FD LR-minimala circulara, pentru fiecare
clasa de echivalenta a partilor stanga {Y,, Y1, ..., Yk}, exista cel mult o FD a carei parte
dreapta contine atribute ce nu fac parte din clasa de echivalenta respectiva.

Pentru orice multime de FD se poate obtine in mod trivial o acoperire satisfacand
oricare dintre cele trei definitii de mai sus. Mai mult, fiecare dintre aceste trei notiuni
suplimentare de minimalitate este mai puternica decéat precedenta. Urmatorul exemplu
arata ca aceasta ordonare este adevarata.

Exemplul 30

Multimea {A—B, B—>A, ABC—D} este minimala, dar nu si L-minima; ea
este insa echivalenta cu {A—B, B—>A, AC—D} care este L-minima.

Multimea {A—BC, B—~C} este L-minima, dar nu este si LR-minima; ea es-
te Tnsa echivalenta cu {A—B, B—C} care este LR-minima.

Multimea {A—BC, B—>AD} este LR-minima, dar nu este si circulara, caci
A si B sunt parti stanga echivalente, in timp ce partile dreapta contin C,
respec-tiv D; ea este insa echivalenta cu multimea circulara {A—BCD,
B—>A}.
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Multimea {A—B, B—>A, AC—»BD, BD—AC} este L-minima, dar nu este si
ciruara, deoarece nu este LR-minima; ea este insa echivalenta cu multimea
cirulara {A—B, B—»>A, AC—D, BD—C}.

Algoritmul 81 (vezi figura 28) calculeaza acoperiri circulare LR-minime.
Algoritmul 81 (calculul acoperirilor circulare LR-minime)

Intrare: o multime de Fp 7~
lesire:
o multime circulara LR-minima de FD A, echivalenta cu 7~
Tnceput:

Calculeaza cu algoritmul 74 o acoperire

minimala Aa I,
repeta pentru fiecare (X — X" e|A)

dacd (3Y, Y = X, al Y = X?)
atunci A= A—{X > X }u{Y|>

sfargsit daca;

sfarsit repéta;

repeta pentru fiecare clasd de
Chivalenta y a partilor stanga din 7~

D

(fle Y= {Yo, Y1, vy Yk} $| Z= Y0+—Y0 Yl Yk)

A=A—No> Yo, Y1 Y, . Yk YU
{Yo—> ZYs, Y1 Yo, ..., Y= Yo};
sfarsit repeta;
repeta pentru fiecare X > Y € 4

daca (I'—{X — Y} u {X —»> W} este echivalent cu 4, W c Y)
atuncidA=A4—{X->Y}u{X—> W}

sfarsit daca;
sfarsit repeta;
Sfarsit algoritm 81;
Figura 28: Un algoritm de calcul al acoperirilor LR-minime circulare

Exemplul 31

Aplicand algoritmul 81 asupra acoperirii minimale obtinute in exemplul 29,
se obtine una dintre urmatoarele doua acoperiri circulare:
A={A—>NPCD,NP>A C—>S,D—>S§ 5—>D,AL—>T}sau
A ={A—->NP,NP>ACD,C—>S,D—>S§ S—>DAL>T}

4.4 Tablouri si algoritmi de vanare pentru functional dependente

Tablourile sunt, in esenta, relatii ce pot contine si variabile drept valori ale atribute-
lor. Ca atare, un tablou abstractizeaza relatii sau, dimpotriva, posibile subrelatii. Forma-
lizarea abstractizarilor se face cu ajutorul aplicasiilor de continere (vezi definitia 84).
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Figura 29 prezinta un exemplu de tablou precum si o relatie obtinuta din acesta prin in-
locuirea variabilelor cu constante.

T r
Student LocNastere  Tara Student LocNastere  Tara
Vlad VL n, Vlad Bucuresti Romania
Miron VL Romania Miron Bucuresti Roméania
Raphaella N, N3 Raphaella Auckland Noua Zeelanda
Vs Bucuresti N, Eric Bucuresti Romania
Diana Bucuresti Ns Diana Bucuresti Romania

Figura 29: Un tablou si o relasie

Véanarea se bazeaza pe urmatoarea observatie: daca relatia reprezentata de un tablou
trebuie sa satisfaca anumite constrangeri, atunci variabilele acestuia nu pot reprezenta
constantele in mod liber. De exemplu, daca relatia din figura 29 trebuie sa satisfaca
LocNastere — Tara, atunci putem deduce ca variabila n; trebuie sa aiba valoarea
»,Romania”, iar variabilele n, si ns trebuie sa reprezinte o aceeasi valoare. Ca atare,
vanarea este un algoritm ce transforma tablourile conform unei multimi de constrangeri.
De exemplu, vénarea tabloului T din figura 29 in raport cu FD LocNagstere — Tara
conduce la obtinerea tabloului T” din figura 30.

T
Student LocNastere  Tara
Vlad VL Romania
Miron VL Roménia
Raphaella n;, N;

Vs Bucuresti N,

Diana Bucuresti n,

Figura 30: Un tablou vanat

Din motive ce vor deveni evidente pe parcurs, variabilele tablourilor se impart in
urmatoarele doua categorii:
1. variabile distinse (vd), cate una per atribut (notata va pentru atributul A)
2. variabile nedistinse (vnd): ny, n,, ..., Nk, ... (numarabile).
Definigsia 82 Dat fiind o multime de atribute X, se zice linie peste X o functie ce
asociaza fiecarui atribut A € X:
(1) o constanta (din dom(A)) ori
(2) variabila distinsa va ori
(3) ovnd.
Evident ca linia este o generalizare a tuplului: o linie fara variabile este un tuplu. Ca
atare, notatiile adoptate pentru valorile tuplilor si/sau subtuplilor se pastreaza (I[A] etc.).
Definitia 83 Se zice tablou peste o multime de atribute X si se noteaza T(X) o multi-
me de linii peste X cu proprietatea ca nici o vnd nu apare ca valoare a mai multor atribu-
te'35
Peste diversii simboli ce pot apare drept valori ale atributelor unui tablou se defines-
te urmatoarea ordine partiala <:
e Constantele nu sunt comparabile intre ele si preced toate variabilele: pentru orice
constanta a si variabilavare loca < v
e Toate variabilele distinse preced toate vnd
e vnd sunt total ordonate conform ordinii indicilor: ni < nj daca si numai dacai<j.
Scriems; < s, dacas; < S; sl Sy #So.

% 1n literatura, tablourile definite cu aceasta restrictie se mai zic si tipate.
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Definisia 84 Fie T, si T, doua tablouri peste aceeasi multime de atribute X; se zice
aplicayie de conrinere o functie ¢ : T; — T, cu urmatoarele doua proprietati:

1. pentru orice simbol s aparand in T;, @ (S) < S.

2. Q (T]_) c T2 (|e th S T]_, Eltz S Tz, al. VA e X, g[)(t]_[A]) = tz[A])

Evident, conform definitiei ordinii partiale, prima conditie din definitia de mai sus
fnseamna ca ¢ ,,duce”:

»  constantele in ele Tnsele (i.e. ¢ este identitatea peste constante)

»  variabilele distinse in ele Tnsele sau in constante si

» vnd ori intr-o constanta, ori in variabila distinsa a atributului respectiv, ori ntr-o
vnd cu indice inferior.

Reamintindu-ne notiunea intuitiva a reprezentarii relatiilor prin tablouri, se poate
spune ca un tablou T reprezinta o relatie r (sau o submultime a ei) daca exista o aplicatie
de continere de la T la r. De exemplu, date fiind tabloul si relatia din figura 29, aplicatia
de continere corespunzatoare este urmatoarea:

@ (vs) = Eric @ (n,) = Auckland @ (ns) = Roménia
@ (V1) = Bucuresti ¢ (n3) = Noua Zeelanda
¢ (n;) = Romania ¢ (n;) = Romania

Similar, o functie care face sa-i corespunda Romania lui n; si pe n, lui ns, iar pentru
restul simbolilor tabloului T din figura 29 este identitatea, e o aplicatie de continere intre
acest tablou si tabloul T din figura 30. Evident ca aplicatiile de continere se pot
compune: de exemplu, problema 22 se refera la tranzitivitatea lor.

Definisia 85 Figura 31 prezinta algoritmul de vanare a unui tablou conform unor
FD; scopul sau este transformarea unui tablou oarecare T, conform unei multimi F de
FD, intr-un tablou satisfacand F (se mai zice ca T este vanat conform F sau, simplu,
daca F este subinteles sau irelevant, ca se aplica vanarea asupra lui T sau ca T este
vanat).*

Algoritmul 86 (vanarea unui tablou conform unei mulsimi de FD)
Intrare:  untablou T si 0 multime de FD F
aviand cate un singur atribut
n partea dreapta
lesire:
un tablou CHASERF(T), satisfacand F
Tnceput:
CHASEK(T) =T,
repeta pentru fiecare (X > A e Fsity, t,
€ [CHASER(T), cu t,[X] = t;[X]
si i[A] < t[A])

Tnlocuieste toate aparitiile lui t,[A] din CHASEF(T) cu t;[A];
sfarsit repetd;
Sfarsit algoritm 86;

Figura 31: Algoritmul de vanare pentru FD

Definigia 87 Executiile instructiunii constituind corpul buclei algoritmului 86 se zic
pasii vanarii; daca ntr-un asemenea pas sunt implicate FD f si liniile t; si t,, se zice ca
se aplica f (asuprat; si t,). De remarcat ca, atunci cand intr-un pas se modifica valoarea
unei linii t pentru un atribut A din v in w, toate aparitiile lui v din tablou sunt schimbate
in w; ca atare, se zice ca un pas schimba v in w, iar o secventa de pasi schimba pe v, in

% Satisfacerea FD de catre un tablou se defineste, evident, similar ca pentru o relatie.
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Wi, Vo TN W,, ... si asa mai departe. Se mai zice ca o secventa de pasi identifica vy si Vs,
daca 1i schimba pe amandoi ntr-o aceeasi valoare w sau daca schimba pe v, n v, ori pe
vV, N v;,.
Exemplul 32
Sa vanam tabloul T din figura 29 in raport cu F = {Student — LocNastere,
LocNastere — Tara}. Este posibila aplicarea FD LocNagstere — Tara asupra
primelor doua linii, schimband n; in “Romania” si apoi asupra ultimelor doua
linii, schimband ns nh n,; cum nici o alta aplicare nu mai este posibila,
algoritmul se termina calculand tabloul din figura 30. Secventa sa de pasi a
identificat n; cu “Romania” si pe ns cu n,.

Evident ca algoritmul 86 se termina intotdeauna pentru tablouri finite: numarul de
simboli dintr-un asemenea tablou este finit, iar valoarea fiecarei linii pentru fiecare
atribut in parte se poate modifica doar de un numar finit de ori (deoarece, pentru orice
simbol v, exista doar o multime finita de simboli care 1l preced); rezulta trivial ca
instructiunea constituind corpul buclei nu se executa decat de un numar finit de ori.

Aplicarea vanarii asupra anumitor tablouri poate doar detecta violarea FD, fara a
putea insa modifica valorile implicate, deoarece acestea nu sunt comparabile.

Exemplul 33

Fie tabloul din figura 32 si F = {Student—LocNastere, LocNastere—7ara}.
Este posibila aplicarea Student—LocNastere care va schimba n; in “Bucu-
resti”. Cele doua linii vor avea in consecinta aceleasi valori pentru LocNaste-
re, dar valori diferite pentru 7ara; cum acestea nu sunt comparabile, tabloul
rezultat in urma vanarii (care este o relatie!) violeaza F.

T
Student  LocNagstere Tara
Vlad Bucuresti Romania
Vlad N, Franta

Figura 32: Un tablou con¢inand o violare dura a unei FD

Este, de aceea, utila diferentierea intre doua tipuri de violari ale FD de catre tablo-
uri:

Definisia 88 Data fiind o FD X — A, doua linii avand aceleasi valori pentru X, dar
valori diferite pentru A pot conduce la una din urmatoarele doua tipuri de violari:

1. oviolare ugsoarad a X — A, daca valorile corespunzatoare lui A sunt comparabile
2. oviolare duraa X — A, daca valorile corespunzatoare lui A nu sunt comparabile.

Conform definitiei CHASER(T), rezulta ca un asemenea tablou nu poate contine
violari usoare; rezulta ca daca CHASER(T) violeaza F, atunci el contine una sau mai
multe violari dure.

De notat si ca, in general, algoritmul 86 este nedeterminist, in sensul libertatii in
alegerea ordinii de considerare atat a FD, cat si a liniilor vanate in predicatul buclei,
ceea ce poate conduce la diverse modificari si deci la diverse rezultate.

Exemplul 34

Fie tabloul din figura 33; vanarea sa in raport cu F = {Student—LocNastere,
LocNastere— Tara} poate incepe cu aplicarea FD Student—LocNastere pri-
mei si celei de-a treia linii, schimband astfel v. in ,,Bucuresti”, atat in prima,
cat si In cea de-a doua linie. Apoi, se poate aplica FD LocNastere— 7ara ori
primei si celei de-a doua linii, ori primei si celei de-a treia. Tn primul caz, n,
este schimbat Tn ,,Noua Zeelanda”, in timp ce Tn al doilea el este schimbat in
»,Romania”; aceasta produce ca rezultat al vanarii prima, respectiv a doua
relatie din figura 34. De notat insa ca ambele violeaza FD LocNagstere— 7ara
sl ca, evident, in ambele cazuri vanarea nu mai poate continua.
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Student LocNastere  Tara

Vlad VL Ny
Raphaella w. Noua Zeelanda
Diana Bucuresti Romania

Figura 33: Tabloul inizial pentru exemplul 34

Student LocNastere  Tara Student LocNastere  Tara

Vlad Bucuresti Noua Zeelanda Vlad Bucuresti Romania
Raphaella Bucuresti Noua Zeelanda Raphaella Bucuresti Noua Zeelanda
Diana Bucuresti Romania Diana Bucuresti Romania

Figura 34: Relariile obrinute prin vanarea tabloului din figura 33

Din perspectiva acestui exemplu, comportarea algoritmului 86 ar putea parea
inacceptabila. Din fericire, nedeterminismul apare doar in conjunctie cu violari dure ale
FD. Tn cele ce urmeaza, ca atare, formalizim urmatoarea afirmatie: daca o executie a
algoritmului 86 asupra T, conform F, produce un tablou ce satisface F, atunci orice alta
executie a sa produce acelasi tablou; daca, dimpotriva, o executie a sa produce un tablou
ce violeaza F, atunci orice alta executie produce un tablou ce violeaza F (chiar daca nu
neaparat mereu acelasi tablou). Pentru aceasta, noi concepte sunt Thsa necesare.

Definisia 89 Doua valori v si w se zic direct egalabile n raport cu F intr-un tablou T,
daca T contine doua linii t; si t, cu proprietatea ca 3 X—A e F astfel incat t,[X] = t,[X],
tl[A] =V $| tz[A] =W.

Din definitia de mai sus, rezulta ca daca doua linii sunt direct egalabile, atunci ele
sunt ori identice, ori provoaca o violare (usoara sau dura) a F.

Definisia 90 Doua valori v si w se zic egalabile in raport cu F intr-un tablou T, daca:

1. ele sunt direct egalabile sau

2. 3u e T astfel incéat atat (u,v), cat si (u,w) sunt direct egalabile sau

3. T contine doua linii t; si t,, cu proprietatea ca {,[A] =v, t;[A] =wsiIX >A e F

astfel incat VBe X, t1[B] si t,[B] sunt direct egalabile.

Din definitia de mai sus, rezulta ca oricare ar fi tabloul T(U) si atributul AcU,
egalabilitatea este o relatie de echivalenta pentru A-valorile din T (vezi problema 80).
De asemenea, mai rezulta si ca pasii vanarii pastreaza egalabilitatea, adica, daca v si w
sunt egalabile in T iar o secventa de pasi transforma T in T’ schimband v in v’ si w ih w”’,
atunci si v’ si w’ sunt egalabile in T’. Mai mult, daca doua valori sunt egalabile in T’,
atunci ele apar si sunt egalabile si In T. Tn sfarsit, daca doua valori sunt identificate de o
succesiune de pasi ai unei vanari a T, atunci ele sunt egalabile in T.

Lema 91 Fie T un tablou si F o multime de FD; daca doua valori sunt egalabile in T
n raport cu F dar nu sunt egale, atunci T contine o violare a F (usoara sau dura).
Demonstrayie:

Asignam fiecarei perechi (v,w) de simboli egalabili un grad de egalabilitate grd(v,w)
conform celor trei cazuri ale definitiei 90, astfel:

1. grd(v,w)=1

2. grd(v,w) =grd(u,v) + grd(u,w)

3. grd(v,w) =1+ X xgrd(t,[B], t.[B]).

Sa consideram perechea de simboli egalabili (v,w) avand cel mai mic grad g; distin-
gem trei cazuri posibile:

1. vsiwsunt direct egalabili si distincti: in mod trivial, lema este demonstrata

2. 3u e T astfel incat atat (u,v), cat si (u,w) sunt direct egalabile cu un grad mai mic

decét g: ca atare, u = v, u =w si deci v = w, ceea ce contrazice ipoteza; rezulta ca
acest caz nu este posibil

59



3. exista in T doua linii t; si t, astfel incat t,[A] = v, t;[A] =wsiI X > A e Fcu
proprietatea ca VBeX, t;[B] si t,[B] sunt direct egalabile cu un grad mai mic
decét g: ca atare, t,[X] = t,[X] si deci t; si t, violeaza X — A

g.e.d.

Teorema 92 Fie T un tablou, F o multime de FD si executiile algoritmului 86 cu in-

trarile T si F;

1. daca o executie genereaza un tablou ce violeaza F, atunci orice executie gene-
reaza un tablou ce violeaza F

2. daca o executie genereaza un tablou ce satisface F, atunci orice executie gene-
reaza acelasi tablou.

Demonstrayie:

Egalabilitatea fiind o relatie de echivalenta (vezi problema 80), pentru orice atribut

A putem Tmparti simbolii ce apar drept valori ale lui A in clase de echivalenta. Aratam

ca:

(1) orice executie a algoritmului 86 produce un tablou ce nu satisface F daca si nu-
mai daca exista o clasa de echivalenta ce contine doi simboli incomparabili (i.e.
do-ua constante distincte); si ca

(i)  daca o executie produce un tablou ce satisface F, atunci ea identifica fiecare sim-
bol cu simbolul minim al clasei sale de echivalenta.

Evident, demonstrarea acestor doua puncte este echivalentd cu demonstrarea teore-

mei.

(i)  (=)(daca)

Fie o clasa de echivalenta contindnd doua constante distincte a si b. Cum a si b sunt
egalabile in T dar nu pot fi identificate una cu cealalta, conform pastrarii egalabilita-
tii, rezulta ca ele raman egalabile si in CHASEF(T), pentru orice executie a algorit-
mului 86. Aceasta insa, conform lemei 91, Tnseamna ca CHASER(T) violeaza F; cum

CHASERF(T) nu poate contine violari usoare, rezulta ca CHASEF(T) contine o violare

dura.
(<)(si numai daca)

Daca a si b sunt constante distincte, ele sunt incomparabile; daca ele conduc la o

violare dura a CHASER(T), atunci violarea are loc si in T. Ca atare, ele apartin acele-
iasi clase de echivalenta.

(i) Daca CHASER(T) satisface F, atunci el nu contine nici o pereche de simboli dis-
tincti egalabili. Ca atare, orice simbol al T a fost identificat cu un alt simbol tot
din T, apartinand aceleiasi clase de echivalenta (caci daca doi simboli au fost
identificati, atunci ei erau egalabili in tabloul initial); de asemenea, pentru
fiecare clasa de echiva-lenta, toti simbolii au fost identificati cu o aceeasi
valoare. Simbolii din fiecare clasa de echivalenta sunt toti comparabili (in caz
contrar, CHASEF(T) ar viola F conform (i) de mai sus!), deci exista un minim
intre ei. Cum corpul buclei interne a algoritmului nu va schimba niciodata un
simbol cu un altul care nu 1l precede, rezulta ca toti sim-bolii din fiecare clasa de
echivalenta in parte sunt identificati cu minimul clasei res-pective

g.e.d.
Teorema 92 este fundamentala in confirmarea utilitatii vanarii: ea ne asigura ca daca
rezultatul acesteia satisface FD, atunci el este unic.
Ne vom concentra atentia in cele ce urmeaza asupra conexiunilor dintre vanare si
aplicatiile de continere. Intai si Tntai, remarcam ca oricare ar fi T si F, exista o aplicatie
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de continere intre T si CHASEF(T) si anume functia ¢ ce face sa-i corespunda fiecarui
simbol v al T, simbolul v’ in care v este schimbat de vanarea T. De asemenea, deoarece
aplicatiile de continere sunt tranzitive (vezi problema 22), rezultda ca daca exista o
aplicatie de continere intre CHASER(T,) si T,, atunci exista o asemenea aplicatie si intre
Tl $| Tz.

Lema urmatoare prezinta o alta proprietate importanta a vanarii, care este folosita in
rezolvarea problemei implicatiei pentru FD in aceasta abordare.

Lema 93 Fie T si T’ tablouri, iar F o multime de FD; daca exista o aplicatie de conti-
nere pde laTla T’ si T’ satisface F, atunci ¢ este, de asemenea, o aplicatie de continere
de la CHASER(T) la T, iar CHASER(T) satisface F.

Demonstrayie:

Fie To, Ty, ..., Tk, cu T = Ty si Tx = CHASER(T) tablourile generate succesiv in cursul
executiei algoritmului 86; aratam ca, Vi, 1 <i<k:

1. exista o aplicatie de continerede la Tila T” si ca

2. Tinu contine nici o violare dura a F.

1. Pentru a demonstra aceasta prima afirmatie procedam prin inductie dupa i. Baza
inductiei are loc in mod trivial. Presupunem apoi ca exista o aplicatie de
continere de la Ti1 la T” si ca pasul i schimba o valoare v in w ca rezultat al
aplicarii unei FD X — A asupra liniilor t;, t, (evident, t;[A] = u, t;[A] = w); fie
t.’=¢ (1) si t,’=¢ (t,); conform definitiei aplicatiilor de continere, t;, t, € T’ si
t,’[X] = t,’[X]. Cum T’ satisface F, rezulta ca t;’[A] = t,’[A] si deci ca (V) = =¢
(w). Ca atare, deoarece singura diferenta intre Tix si Ti este aceea ca toate
aparitiile lui v au fost inlocuite cu w, urmeaza ca ¢ este, de asemenea, o aplicatie
de continerede laTilaT’.

2. Sa presupunem prin absurd ca T contine o pereche de linii t; si t, astfel incéat t;
[A] si to[A] sunt constante distincte, iar t;[X] = t,[X]; fie t;’=¢ (t1) si t,’=¢ (t,);
conform definitiei aplicatiilor de continere, rezulta ca t;"[X] = t,”[X] si ca t;"[A] =
t:[A] = t;[A] = t,’[A], ceea ce contrazice ipoteza ca T’ satisface F

g.e.d.

Definisia 94 Fie o schema R(U) si 0 FD /= X — Y; se zice tabloul lui /si se notea-
za cu T, un tablou cu doua linii, ambele contindnd variabile distinse pentru X si vnd
distincte pentru U — X.

Teorema 95 Fie o schema R(U), F o multime de FD, 0 FD /=X — Y, iar T, tabloul
lui /; F implica /daca si numai daca cele doua linii ale CHASER(T ) coincid pentru
toate atributele din Y.

Demonstrayie:

Tntai si Tntai, remarcam ca, deoarece T, nu contine constante, CHASER(T ) satisface
F, oricare ar fi F si /.

(=)(daca)

Sa presupunem ca cele doua linii ale CHASEF(T ) coincid pentru Y; fie un continut r(
U) satisfacand F, iar t; si t, tupli ai r cu proprietatea ca t;[X]=t,[X]. Sustinem ca t;[Y]=
=t,[Y], ceea ce confirma ca r satisface si /: fie y functia care face sa corespunda celor
doua linii ale T ,tuplul t;, respectiv t,; y este deci o aplicatie de continere de la T /la {t,,
t,}, deoarece este o functie peste simboli (cele doua linii coincid pentru X, iar t,[X] = =t,
[X]) si face sa corespunda constante variabilelor. Conform lemei 93, cum r satisface F si
deci si {t;, t,} < r satisface F, rezulta ca y este o aplicatie de continere si de la CHASEF
(T) la {t;, t,;}. Ca atare, deoarece cele doua linii ale CHASEF(T ) coincid pentru Y, din
definitia aplicatiilor de incluziune urmeaza ca t;[Y] = t,[Y].

(<)(si numai daca)
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Daca cele doua linii ale CHASEF(T ) nu coincid pentru Y, atunci orice continut r cu
doi tupli obtinuti din CHASER(T,) facand sa corespunda fiecarei variabile o constanta
distincta violeaza /; desi evident satisface F (deoarece CHASEF(T ) satisface F)  g.e.d.

Corolar 96 Cele doua linii ale tabloului vanat CHASEF(Tx - v) au aceeasi valoare
pentru un atribut A << A € X* (demonstratia este propusa cititorului de problema 23).

Exemplul 35

Aplicam teorema 95 pentru a verifica daca multimea F = {BC—DE, A—B,
AEG—H} implica AC—DE (vezi, pentru comparatie, exemplul 22). Tablou-
rile Tac - oe si CHASER(Tac - oe) sunt prezentate in figura 35 si, evident, con-
firma implicatia. Aceleasi tablouri pot fi insa, de exemplu, folosite si pentru a
demonstra ca F nu implica AC—G.

Tac e CHASEF(Tac - bE)
A B C D E G H A B C D E G H
Vo N; ve n, n; ng ns VoA Np Ve N N3 Ng nNg
Va Ne Vc N, nNg Ng Ny Va Nt Ve N, N3 Ny Ny

Figura 35: Testarea implicariei FD cu ajutorul vanarii

Metoda sugerata de teorema 95 pentru a rezolva problema implicatiei se bazeaza pe
urmatoarea idee intuitiva: date fiind F si / ntdi se construieste T, care este cel mai
general tablou ce violeaza / iar apoi se vaneaza T, conform F; daca rezultatul obtinut
violeaza /, atunci s-a obtinut un contraexemplu ce dovedeste ca implicatia este falsa; in
caz contrar, conform definitiei, rezulta ca implicatia este adevarata.

Evident, teorema 95 ofera posibilitatea de a decide in problema implicatiei pentru
FD independent de existenta regulilor de inferentda pentru acestea: chiar omitand
subsectiunea 4.1, se pot demonstra cu ajutorul ei toate rezultatele importante cu privire
la FD, inclusiv corectitudinea algoritmilor 56 si 58.

4.5 Functional dependente si descompuneri fiara pierderi

Dupa cum am vazut deja Tn subsectiunile 1.6, 2.7 si 3.2, descompunerea fara pier-
deri este extrem de importanta in teoria relationala, deoarece metodele de proiectare a
schemelor normalizate (vezi si subsectiunea 5.1) descompun relatiile cu ajutorul opera-
torului de proiectie. Relatiile mxi(r), ..., 7xm(r) astfel obtinute ,,reprezinta” relatia initiala
r daca aceasta poate fi reobtinuta din joinul proiectiilor, adica daca descompunerea r
conform acestor proiectii se face, conform definitiei, fara pierderi (i.e. ><ﬂmi=1(n><i(r)) =
=r).

Prima teorema a acestei subsectiuni caracterizeaza descompunerile fara pierderi bi-
nare; demonstratia ei rezulta imediat (vezi problema 81), drept corolar al teoremei 99 de
mai jos (a carei demonstratie, trivial, nu se bazeaza pe teorema 97).

Teorema 97 Fie o schema R(U), F o multime de FD peste U, iar X,X;,X; € U, astfel
incat XX, = U si X; N X, = X; relatiile peste R(U) au o descompunere fara pierderi in
raport cu X;, X, daca si numai daca cel putin una dintre FD X—X; sau X—X, apartin F*.

Exemplul 36

Fie schema R(Student, LocNastere, 7ara, Disciplina); toate continuturile
acestei relatii ce satisfac F = {Student—LocNagtere, LocNastere—7ara} au o
descompunere fara pierderi peste Student, Disciplina respectiv Student, Loc-
Nastere, Tara, deoarece Student—LocNastere,7ara este implicata de F. Un
exemplu de asemenea relatie este prezentat in figura 36. Pe de alta parte, nu
toate continuturile pot fi descompuse fara pierderi, de exemplu, peste
LocNag-tere, Disciplina respectiv Student, LocNastere, Tara, deoarece nici
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LocNaste-re—Disciplina, nici LocNagtere—Student,7ara nu sunt implicate
de F (relatia din figura 37 fiind un asemenea contraexemplu).

Student  LocNastere Tara Disciplina

Vlad Bucuresti Romania Baze de date
Diana Auckland Noua Zeelanda  Baze de date
Vlad Bucuresti Romania Limbaje formale
Miron Bucuresti Romania Algoritmi

Figura 36: O relasie decompozabila binar fara pierderi

De remarcat ca, evident, exista relatii ce admit descompuneri fara pierderi si fara a
satisface conditiile necesare teoremei 97 (cele suficiente, desigur, fiind intotdeauna sa-
tisfacute).

Exemplul 37

Figura 37 prezinta o relatie ce admite o descompunere fara pierderi peste
LocNastere, Disciplina respectiv Student, LocNastere, 7ara, desi nu satisface
nici LocNastere — Disciplina, nici LocNastere — Student, 7ara.

Student  LocNagstere Tara Disciplina

Vlad Bucuresti Romania Baze de date
Diana Auckland Noua Zeelanda  Algoritmi

Vlad Bucuresti Romania Limbaje formale
Miron Bucuresti Romania Limbaje formale
Miron Bucuresti Romania Baze de date

Figura 37: O relatie decompozabila fara pierderi desi nu satisface condiriile
necesare teoremei 97

Corolar 98 Fie R(U) si X, X;, X, cu proprietatile din teorema 97; un continut al R(U)
are o descompunere fara pierderi in raport cu X;, X, daca satisface cel putin una dintre
FD X — X; sau X — X, (demonstratia este propusa cititorului de problema 24).

Sa consideram in continuare descompunerile n-are. Conform lemei 10, incluziunea
Nmizl(m(r)) > r are loc Tntotdeauna. Tn acest caz nsa, nu exista vreo caracterizare
sintetica a descompunerilor fara pierderi, precum in cazul binar: cea mai simpla metoda
necesita folosirea algoritmului de vanare.

Teorema 99 Fie o schema R(U), F o multime de FD peste U, iar X;, X, ..., Xn € U,
astfel incat X, ... Xn =U. Fie T un tablou peste U cu n linii Iy, I, ..., I, cu proprietatea ca
Vi, 1 <i<n,VAeU, daca AeX;, atunci li[A] = va, iar daca AeU-X, atunci li[A] este o vnd
distincta. Tn aceste conditii, toate relatiile peste R(U) ce satisfac F au o descompu-nere
fara pierderi in raport cu X, ..., X daca si numai daca tabloul CHASEF(T) contine o linie
compusa numai din variabile distinse.

Demonstrayie:
(=)(daca)

Sa presupunem ca CHASEF(T) contine o linie doar cu variabile distinse si fie un
continut r(U) satisfacand F, iar tENnizl(ﬂxi(r)). Sustinem ca ter (ceea ce va demon-
stra aceasta prima implicatie, deoarece ><Hni:1(TCXi(r)) D r are loc intotdeauna).

Fie ti, Vi, 1 <i<n, tuplul din nxi(r) ce contribuie la formarea t prin join, iar ti” tuplul
lui r din care ti provine; fie ¢ functia care face sa-i corespunda lui li[A] pe t’[A], Vi, 1 <
<i<n, VA € U. Evident, ¢ este o aplicatie de continere de la T la {t,’, t,’, ..., t."},
deoarece daca Li[A] = Ij[A], atunci t’[A] = t’[A], iar daca A = B, atunci Li[A] # Ii[B]. De
notat ca variabilelor distinse le corespund valorile lui t si deci, daca s este o linie din
CHASER(T) compusa numai din asemenea variabile, atunci ¢ (s) = t. Cum {t,’, t,’, ...,
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t’} < r, iar r satisface F, conform lemei 93, rezulta ca ¢ este o aplicatie de continere si
de la CHASER(T) la {t,’, t,’, ..., t’}; ca atare, ¢(s) € {t,’, to’, ..., t"}. Deoarece ¢(s)=t,
rezultacat e {t;", t,’, ..., t.’}sidecicat er.

(<)(si numai daca)

Daca CHASEF(T) nu contine nici o linie formata doar din variabile distinse, orice
continut r obtinut din T prin inlocuirea fiecarei variabile cu o constanta distincta are o
descompunere cu pierderi peste X, X, ..., X Nnizl(mq(r)) contine tuplul ale carui
valori corespund variabilelor distinse din T, care tuplu nu apartine insa r. Tn acelasi timp
insa, deoarece T nu contine constante, atdt CHASER(T) cét si r satisfac F

g.e.d.

Exemplul 38

Fie schema R(Student, LocNastere, Disciplina, Profesor) si multimea de
FD F = {Student—LocNastere, Disciplina—Profesor}. Cu ajutorul teoremei
99, putem demonstra ca orice continut r al R ce satisface F are o
descompunere fara pierderi peste Student, Disciplina, respectiv Student,
LocNastere, Profe-sor si LocNastere, Disciplina, Profesor. Figura 38 prezinta
atat tabloul initial, cat si cel obtinut din acesta prin vanare.

T
Student  LocNastere  Profesor Disciplina
Vs n; N, Vb
Vs VL Vp N3
n4 VL Vp Vb
CHASER(T)
Student  LocNastere  Profesor Disciplina
Vs VL Ny Vb
Vs VL Vp Vb
n4 Vi Vp Vb

Figura 38: O relatie decompozabila fara pierderi, degsi nu satisface condiriile
necesare teoremei 97

Din nou, ca si Tn cazul binar, conditiile necesare acestei teoreme (pentru cazul
general) nu sunt intotdeauna obligatorii (vezi si problema 25).

4.6 Problema implicatiei pentru dependentele de incluziune

Am introdus n sectiunea 2.6 o versiune restrictiva a celor mai uzuale tipuri de con-
strangeri interrelationale: dependentele de incluziune tipate. Vom discuta acum pe larg
proprietatile generale ale acestei clase de constrangeri, precum si interactiunea ei cu cla-
sa functional dependentelor.

Definitia 100 Fie R = {R1(Xy1), R2(X2),..., Ra(Xn)} schema unei bd; Ri[S;] < Rj[S;] se
zice dependenya de incluziune (DIN), unde 1 <i, j<n, iar S; = <Ay, ..., Ay > este 0 sec-
venta de atribute distincte ale Xi si S, = <A,4, ..., Ay,> este 0 secventa de atribute dis-
tincte ale X;*. Un continut r al R satisface aceasta DIN daca Vt € ri, Ju e r; astfel incat t
[Ai] = u[Az], Vk, 1 <k<p.®

Exemplul 39

% De remarcat ca cele doua secvente au aceeasi lungime.
® O definitie echivalenti foloseste operatorul de redenumire p: r satisface Ri[S:] = Ri[S.], daca msi(ri) <
C psi e s2(msa(I)).
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Fie urmatoarea schema simplificata pentru o agentie de rezervari de bilete

aeriene:
Destinarie)

ZBORURI(#Zbor,

Origine,

ORAR(#Orar, Zbor, Zi, Decolare)

REZERVARI(#Rezervare, Orar, Data, Pasager)
Desigur ca exista urmatoarele restrictii: oricarui zbor 1i corespunde cel putin
un zbor invers (de intoarcere); orarul refera doar zboruri cunoscute; iar rezer-
varile nu se pot face decét pentru zile Tn care sunt prevazute in orar zboruri.
Formalizarea acestor restrictii se poate evident face cu ajutorul urmatoarelor

trei DIN:
[Destinarie,Origine]

dq:

ZBORURI[Origine,Destinayie]

ZBORURI

<

d,: ORAR[Zbor] = ZBORURI[#Zbor]
ds: REZERVARI[Orar] ¢ ORAR[#Orar].
Este usor de verificat ca bd din figura 39 (care are toate cheile in parantezele
urmand numelor relatiilor) satisface toate aceste trei DIN; Tn schimb, daca, de
exemplu, s-ar elimina ultimul tuplu din ZBORURI, atunci ea ar viola atét d,,

cat si d,.
ZBORURI (#Zbor, OrigineeDestinarie)
#Zbo Origin Destinari
r e e
1 OTP JFK
2 JFK OTP
3 OTP RCG
4 RCG OTP
ORAR (#Qrar, ZboreZieDecolare) Zbor < #Zbor
#Ora Zbo Zi Decolar
r r e
1 3 Luni 06h50°
2 3 Joi 21h50°
3 4 Luni 12h20°
4 4 Vineri 05h30°
REZERVARI (#Rezervare, OrareDataePasager) Orar — #Orar
#Rezervar Ora Data Pasage
e r r
1 3 2001.01.1 4586
1
2 3 2001.01.1 4592
1
3 3 2001.01.1 4973
8
4 3 2001.01.1 5002
8

Se poate observa din exemplul de mai sus ca secventele S; si S, pot fi alcatuite din
aceleasi atribute (dar plasate in alta ordine, vezi d,); in general, ele sunt interrelationale

Figura 39: O baza de date satisfacand DIN din exemplul 39
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si provin din propagarea cheilor, caz in care se zic DIN tipate® (vezi d, si ds); d; Tnsa
este un exemplu de DIN intrarelationala netriviala®.

Tnainte de a vedea Tn ce masuri este posibila proiectarea unui algoritm de vanare
pentru DIN, este utila, parametrizarea algoritmului similar pentru FD: daca o constran-
gere este usor violata, algoritmul 86 egaleaza valori; pentru a-1 generaliza si la alte tipuri
de constrangeri (care nu impun egalarea unor valori, ci altceva, de exemplu generarea
unei noi linii etc.), se poate defini, de exemplu, pentru fiecare asemenea tip in parte, 0
functie booleana aplicabil care sa testeze daca exista un k-tuplu de linii implicate intr-o
violare usoara a unei constrangeri date si 0 procedura aplica care precizeaza actiunile ce
trebuie Tndeplinite Tn caz de violare. Figura 40 prezinta noul algoritm 101 pentru vana-
rea FD astfel rezultat (si care, fiind o pura rescriere sintactica a algoritmului 86, se bu-
curd, evident, de aceleasi proprietati cu acesta).
Boolean function aplicabil (X — A, <t, t,>, T ) {

if .[X] = L[X] A L[A] < [A]
return true
else
return false;
b

procedure aplica (X — A, <t;, t,>, T) {
inlocuieste toate aparitiile lui t,[A] din CHASE (T ) cu t,[A];

b
Algoritmul 101 (vanarea unui tablou conform unei mulgimi de constrangeri 77)
Intrare: un tablou T si 0 multimg de
constrangeri 7~
lesire:

R un tablou CHASE (T ) satisfacand 7~
Inceput:
CHASE(T)=T,
repeta pentru fiecare ty, ..., tk € T, y € Isi aplicabil (y <t, ..., &>, T)
aplica (3, <ty, ..., t>,|T);

sfarsit repeta;
Sfarsit algoritm 101,

Figura 40: Algoritmul de vanare pentru FD rescris cu ajutorul funcriei aplicabil si
procedurii aplica

S-ar putea extinde la DIN algoritmul de vanare proiectat pentru FD, dar el nu s-ar
mai bucura de aceleasi proprietati. Tntai si ntai, cum DIN sunt, in general, interrelatio-
nale, vanarea trebuie sa considere multimi de tablouri si nu doar un singur tablou; dar
chiar si in cazul DIN intrarelationale sunt diferente fata de FD: pentru FD, procedura
aplica schimba tabloul pe cat de putin posibil; pentru DIN, aceasta strategie ar adauga
cate un tuplu per fiecare violare in care Tnsa sunt cunoscute doar valorile atributelor din
secventele de incluziune; cum despre valorile tuturor celorlalte atribute nu se stie nimic,
cea mai rezonabila alegere este folosirea cate unei vnd distincte pentru fiecare asemenea
atribut. Formalizand aceste observatii, se obtin functia aplicabil si procedura aplica din
figura 41 (care se refera la un tablou T definit peste o schema R(X)).

Boolean function aplicabil (R[A41, ..., Aip] < R[Ass, ...y Aspl, <ti>, T ) {

% Tn literatura relationala, tiparea este definita pur sintactic: DIN este tipata daci S, si S sunt alcatuite din
atribyte avand, in aceeasi ordine, aceleasi nume (desi apartin unor relatii diferite).
0 Orige DIN de forma R[S] < R[S] este triviala!
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|f VthT, tl * tz, EIJ, 1 SJ < p, aStfel TnCét tl[Al’j] E= tg[Agyj]
return true
else
return false;
b
procedure aplica (R[Awv1, ..., Arp] € R[Az1, .y Azp], <t:>, T ) {
adauga la T un nou tuplu t, cu t[A;;] = ti[Ay], Vi1 <j<psi
cu t[A] egal cu o vnd distincta, VA ¢ {Az1, ..., Aop};
b

Figura 41: Functia aplicabil si procedura aplica pentru DIN intrarelasionale

Din nefericire, evident, nici macar in acest caz simplu al DIN intrarelationale, termi-
narea nu este garantata, deoarece la fiecare pas pot fi adaugate noi vnd. Fie, de exemplu,
primul tablou din figura 42 si vanarea corespunzatoare DIN R[Parinte] < R[Copil]. La
fiecare pas e adaugat un nou tuplu, ceea ce introduce o noua violare a acestei DIN si asa
mai departe, la nesfarsit. Figura 42 prezinta in plus doar tablourile rezultate dupa primii
doi pasi; se observa ca toate violeaza DIN. Lasam cititorului drept exercitiu (vezi
problema 27) gasirea unei conditii de terminare a vanarii pentru DIN.

Exista o varianta a procedurii aplica din figura 41 care garanteaza terminarea si deci
permite testarea implicatiei pentru DIN. Ea insa nu permite generalizarea pentru cazul in
care sunt implicate si alte tipuri de constrangeri. Ca atare, studiem problema DIN cu
ajutorul regulilor de inferenta, folosind idei din vanare doar in demonstrarea teoremei de
completitudine.

R
Parinte Copil
Basarab | Nicolae Alexandru
T,
Parinte Copil
Basarab | Nicolae Alexandru
Ny Basarab |
T,
Parinte Copil
Basarab | Nicolae Alexandru
Ny Basarab |
n; ng

Figura 42: O vanare ce nu se terming

Strategia de abordare este aceeasi ca si in cazul FD: prezentam ntéi cateva conditii
suficiente pentru implicatia DIN, le formalizam apoi ca reguli de inferenta si, Tn final,
demonstram completitudinea acestor reguli. Fie, din nou, o schema de bd oarecare R = =
{R1(X1), R2(Xy), ..., Ra(Xn)}; demonstratia urmatoarelor trei leme este lasata cititorului
drept exercitiu (vezi problemele 28, 29 si 30).

Lema 102 O DIN Ri[S;] < Rj[S;] este triviala daca si numai dacai=jsi S; =S,.

Lema 103 Daca o instanta r de bd satisface DIN Ri[<A;i, ..., Aip>] < Ri[<Az, ...,
A,,>], atunci ea satisface si DIN Ri[<Ajxi, ..., Aike>] < Ri[<Asi, ..., Askg>], Oricare ar fi
secventa de intregi distincti ki, ..., kg inclusa in {1,2, ..., g}, g < p.

Lema 104 Daca o instantda r de bd satisface DIN Ri[S;] < Rj[S;] si Ri[S:] < R«[Ss],
atunci ea satisface si DIN Ri[S;] < R«[Ss].

Aceste trei leme asigura demonstratia corectitudinii urmatoarelor reguli de inferenta:
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DINL. Reflexivitatea DIN:
daca L, atunci Ri[S] < Ri[S].
DINZ. Proiectia si permutarea DIN:
daca Ri[<Ay1, ..., Aip>] < R
[<Azs ..y Arp™]

cu {kla [EEY) kQ} - {1,2, R q}! q < p)
atunci Ri[<Asx, .., Aix™] <
Ri[<Azx, ..., Aoxg™>]-
DIN3. Tranzitivitatea DIN:
daca R|[Sl] C Rj[Sz], R][Sz] c Rk[Sg], atunci R|[Sl] c Rk[Sg]

Figura 43: Regulile de inferenza pentru DIN

Urmatoarea propozitie este esentiala in demonstrarea completitudinii acestor reguli
(demonstratia ei este lasata in seama cititorului, conform problemei 31):

Propozitia 105 Fie D o multime oarecare de DIN; daca o relatie ri contine un tuplu t
cu proprietatea ca t[Axn] = jn > 0, Vh, 1 <h < g, atunci este posibila, cu ajutorul regulilor
DIN1, DIN2, DIN3, derivarea din D a DIN Ri[<Ayj1, ..., Aoj>] < RI[<Aik, ..y ALk

Teorema 106 Regulile DIN1, DINZ2 si DIN3 sunt complete pentru derivarea DIN.
Demonstratie:

Aratam ca, date fiind o multime D de DIN si o0 DIN d = Ri[<A¢1, ..., Aop>] < cR;
[<Ai1, ..., Aip>] arbitrar fixate, daca D implica d, atunci d este derivabila din D cu
ajutorul regulilor DIN1, DIN2 si DIN3.

Fie D implica d. Pornim de la o instanta initiala minimala, in care ri consta doar
dintr-un tuplu t,, iar rj este vida; presupunem ca toate atributele au un codomeniu
comun, numarabil, echipotent deci cu multimea numerelor naturale si, ca atare, putem
sa identificam valorile sale cu ajutorul naturalilor:

to [AO,k] = k, \V/k, 1<k< p
to [A] = O, VA ¢ {Aoyl, vy onp}.

Construim din aceasta o instanta de bd r prin aplicarea unui soi de procedura de va-
nare inspirata de functia si procedura din figura 41: functia aplicabil este doar o genera-
lizare a celei din figura 41 la cazul interrelational; procedura aplica insa, pe langa aceas-
ta generalizare obligatorie, mai difera de cea din figura 41 si prin aceea ca foloseste va-
loarea 0 in loc de vnd distincte asignate atributelor neimplicate in DIN curenta.

Tn mod evident, deoarece niciodata nu se introduc noi valori, algoritmul se termina,
lar bd r astfel generata satisface D si deci si d (caci am presupus ca D implica d). Ca ata-
re, rj contine un tuplu t a.1. t[A.«] =k, Vk, 1 <k < p. Conform propozitiei 105, aceasta
Tnseamna ca d este derivabila din D cu ajutorul regulilor DIN1, DIN2 si DIN3 g.e.d.

Rationand ntr-un mod similar cu cel folosit pentru FD (vezi teorema 57), am putea
acum proiecta un algoritm de decizie pentru problema implicatiei in clasa DIN: data
fiind schema unei bd, o multime I de DIN, schema unei relatii Ri si 0 secventa de atribu-
te S; din X;, acest algoritm gaseste toate schemele de relatie R; si secventele corespunza-
toare de atribute S, din X; cu proprietatea ca | implica DIN Ri[S;] < Ri[S;] (vezi proble-
ma 32). Totusi, in ciuda similaritatii sale cu algoritmul 56, aceasta procedura nu poate
fi, in general, implementata eficient, deoarece ea nu manipuleaza doar o multime de
atribute (precum algoritmul 56), ci 0 multime de secvente (deci de multimi) de atribute.

S-a aratat in [60] ca problema generala a implicatiei pentru DIN este PSPACE-
completa, i.e. ca nu exista un algoritm polinomial pentru ea decat in cazul particular in
care P=PSPACE. In particular, problema devine polinomiala pentru fiecare din
urmatoarele doua subclase restrictive de DIN:
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(1) daca toate DIN sunt tipate, i.e. de forma Ri[S] < Rj[S], unde S < Xi N X (vezi
problemele 33 si 34); sau

(2) daca lungimea secventelor de atribute implicate in DIN este limitata, i.e. daca 3k
Tntl’eg al. VR|[S]_] c RJ[Sz], 1< i, J <n, Sl = <A1,1’ . Al‘p>, Sz = <A2'1, . Az‘p>, p <kH4

Tn sfarsit, deoarece studiul interactiunii intre FD si DIN ridica probleme complicate,
frizadnd nedecidabilitatea, tratam acest subiect separat, in sectiunea urmatoare, dintr-un
punct de vedere mai general.

4.7 Decidabilitatea implicatiei finite si a celei nerestrictionate

Tncheiem studiul implicatiei DIN furnizand un punct de vedere mai general asupra
unei parti a problematicii constrangerilor, ce are drept punct de plecare interactiunea in-
tre DIN si FD.

Exemplul 40

Fie schema de bd cu o singura relatie si doua atribute R(AB), peste care sunt
definite doua constrangeri: 7= {A — B, R[A] < R[B]}. Afirmam ca orice
instanta r finita ce satisface /7, satisface si DIN R[B] < R[A].

Tntr-adevar, deoarece r satisface FD A — B, numarul valorilor distincte ale
atributului A nu este mai mic decét cel similar pentru B; cum r satisface si
DIN R[A] < R[B], multimea valorilor lui B contine (posibil nu propriu) pe cea
a lui A. Ca o consecinta a acestor doua observatii, rezulta ca cele doua
multimi de valori sunt identice si deci r satisface si DIN R[B] < R[A].

Desigur ca asa ceva nu are loc pentru relatii infinite (i.e. cu un numar infinit
de tupli); figura 44 prezinta un contraexemplu: r satisface 7, dar violeaza DIN
R[B] < R[A], deoarece 0 nu apare drept valoare a atributului A.

A B
1 0
2 1
3 2
n n-1
n+l n

Figura 44: Relasia infinita din exemplul 40

Exemplul 40 prezinta deci o multime /"de FD si de DIN si o DIN ¢ astfel incat 7~
nu implica o, dar, totusi, orice continut finit r ce satisface 7; satisface si o, ceea ce nu
este niciodata posibil daca /e alcatuita doar din FD (vezi si problema 35). Din aceasta
cauza, este necesar sa distingem intre doua notiuni de implicatie:

Definisia 107 Se zice ca:

1. 7" implica nerestrictiv y, daca y tine in orice continut de bd (finit sau infinit) ce

satisface /-

2. I implica finit y daca y tine in orice continut finit de bd ce satisface 7

Definisia 108 O clasa de constrangeri se zice finit controlabila daca cele doua
notiuni ale implicatiei (din definitia 107) coincid.

Exemplul 40 arata deci ca reuniunea claselor de FD si DIN nu este finit controlabila.
VVom vedea 1n aceasta subsectiune ca finit-controlabilitatea este strans legata de decida-
bilitatea problemei implicatiei.*2 Tn cele ce urmeazi, clasele de constrangeri considerate

“UTn cazul banal k = 1, DIN se zic unare (vezi si problemele 33, 34).
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sunt oarecari: unica conditie impusa este posibilitatea formalizarii tuturor constrangeri-
lor ce le alcatuiesc cu ajutorul propozitiilor logice de ordin ntéi.
Lema 109 Fie C o clasa de constrangeri si /" ¢ ; multimea de constrangeri a cla-
sei ¢ care nu sunt finit implicate de / este recursiv numarabila.
Demonstratie:
Putem enumera continuturi de bd si constrangeri finite (e.g. diagonal) si sa alegem
doar acele constrangeri ale ¢ care sunt violate Th vreun continut ce satisface 7~ g.e.d.
Lema 110 Fie C o clasa de constrangeri si /" C; multimea de constrangeri a cla-sei
C restrictionat implicate de /" este recursiv numarabila.
Demonstratie:
Cum constrangerile sunt propozitii de ordin intéi, concluzia rezultda imediat din
recursiv numarabilitatea propozitiilor in calculul predicatelor de ordin intai g.e.d.
Teorema 111 Daca o clasa de constrangeri ¢ este finit controlabila, atunci ambele
probleme ale implicatiei pentru ¢ sunt decidabile.

* Restul acestei subsectiuni necesitd cunoasterea notiunilor fundamentale de calculabilitate, precum
decidabilitatea sau recursiv numarabilitatea; el poate fi ignorat, fara ca Tntelegerea restului lucrérii sa fie
afectata.
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Demonstrayie:

Daca clasa e finit controlabila, atunci, conform definitiei, cele doua probleme ale
implicatiei coincid; conform lemelor 109 si 110, atat multimea constrangerilor implica-
te, cat si cea a celor neimplicate sunt recursiv numarabile, deci ambele sunt decidabile.

g.e.d.

De remarcat ca teorema 111 dovedeste ca proprietatea de controlabilitate finita este

o0 conditie suficienta pentru decidabilitatea problemei implicatiei. Aceasta conditie nu
este totusi si necesara: de exemplu, in [83] se arata ca ambele implicatii sunt decidabile
pentru reuniunea claselor de FD si de DIN unare, desi nici aceasta nu este finit controla-
bila. Tn cele ce urmeaza, confirmam partial acest lucru prezentand o solutie la problema
implicatiei nerestrictive pentru aceasta reuniune. Pentru simplitate, ne referim doar la
DIN unare intrarelationale (care, am vazut deja din exemplul 40, nu sunt nici macar ele
finit controlabile).

Lema 112 Fie o schema de relatie R(U) si 0 multime de constrangeri /= F U I, unde

F este o multime de FD, iar | una de DIN unare intrarelationale peste R; au loc
urmatoarele doua duble implicatii:

1. O FD este implicata de /7~ daca si numai daca ea este implicata de F.

2. O DIN este implicata de 7" daca si numai daca ea este implicata de I.

Demonstrayie:

1. Fie /=X — Ao FD care nu este implicata de F; construim un continut de relatie
(posibil infinit) care satisface 7/ dar violeaza / confirménd astfel ca 7~ nu impli-
ca /. Fie un continut de relatie cu doi tupli avand aceleasi valori pentru toate
atributele din X*, dar valori diferite pentru toate celelalte atribute (deci si pentru
A): contraexemplul tipic de relatie ce satisface F dar violeaza / Daca vanam
aceasta relatie Tn raport cu I, numerotand violarile DIN in ordinea n care apar si
aplicandu-le apoi exact in aceasta ordine, se obtine un continut infinit dar num-
arabil ce satisface I. Sustinem ca aceasta relatie satisface si F; aceasta rezulta din
faptul ca relatia initiala satisface F, iar vanarea in raport cu DIN unare nu poate
introduce violari ale FD: tuplii adaugati de vanare au noi valori pentru toate
atributele, cu exceptia unuia, pentru care valoarea este deja printre cele existente
n relatie, dar pentru alte atribute.

2. Demonstratia acestui punct este lasata cititorului (vezi problema 37).

g.e.d.

Urmatoarea teorema este o consecinta directa a lemei 112 (vezi problema 82):

Teorema 113 Problema implicatiei nerestrictionate pentru FD si DIN unare este

decidabila.

4.8 Constrangeri de integritate si valori nule

Doua sunt principalele probleme ridicate de existenta valorilor nule in subuniversul
constrangerilor si anume:
1. extensia tipurilor de constrangeri ,,clasice” la acest cadru, mai general si
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2. introducerea si studierea de noi tipuri de constrangeri ce apar necesare doar in

prezenta valorilor nule.

In legaturd cu prima dintre ele, consideram in urmatoarea subsectiune doar
functional dependentele si valorile necunoscute; interactiunea dintre FD si celelalte
doua tipuri de valori nule este consideratd separat, in subsectiunea a doua. Ultima
subsectiune a acestei sectiuni adreseaza a doua problema de mai sus. Intreaga sectiune
curenta face apel la urmatoarea definitie:

Definigia 114 Un tuplu t al unei relatii r(X) se zice A-total, oricare ar fi A € X, daca t
[A] este o valoare specificata, respectiv Y-total, oricare ar fi Y < X, daca el este A-total
pentru orice A € Y; daca t este X-total, atunci el se mai zice simplu si total.

4.8.1 Functional dependente si valori necunoscute

Daca se interpreteaza valorile nule drept necunoscute, FD (fiind predicate definite
peste relatii) pot fi usor extinse cu ajutorul unei logici ternare si a principiului substituti-
ei. Tn aceasti logica, date fiind o relatie r si 0 FD foarecari, # poate avea una dintre ur-
matoarele trei valori:

»  adevarat, daca toate substitutiile posibile pentru valorile nule genereaza continu-
turi fara valori nule ce satisfac /sau

»  fals, daca toate substitutiile posibile pentru valorile nule genereaza continuturi fa-
ra valori nule ce violeaza /sau

»  necunoscut, in toate celelalte cazuri, adica daca unele dintre substitutiile posibile
pentru valorile nule genereaza continuturi (fara valori nule) ce violeaza / in timp
ce alte substitutii genereaza continuturi ce satisfac /.

Definigia 115 Fie r un continut oarecare de relayie; se zice ca feste:

e puternic satisfacuta de r daca / este adevarat pentru r sau

e slab satisfacuta de r daca / este adevarat sau necunoscut pentru r sau

e nesatisfacuta (violata) de r daca / este fals pentru r.
Exemplul 41

Fie relatiile din figura 45: FD /: AB — C este evident puternic satisfacuta

de r;, deoarece toate substitutiile valorilor nule genereaza continuturi lipsite
de nuluri ce satisfac /. r, satisface Tnsa doar slab pe /, deoarece daca valoarea
nula este inlocuita cu 1, atunci / este satisfacuta de noul continut, in timp ce
continuturile obtinute prin tnlocuirea ei cu orice alta valoare violeaza # n
sfarsit, ry violeaza in mod trivial / din cauza primilor doi tupli (care sunt
totali si deci invarianti Tn raport cu orice substitutie).

I Iy I3

A B C A B C A B C
1 1 1 1 1 1 1 1 1
2 1 4 1 1 4 1 1 2
1 4 1 o 1 ¢

Figura 45: Relarii ilustrénd violarea, satisfacerea slaba si cea puternica a FD

Daca domeniile sunt infinite, cele doua forme de satisfacere a FD pot fi caracterizate
respectiv de urmatoarele doua leme (a caror demonstratie este propusa cititorului de
problemele 38, respectiv 39).

Lema 116 O relatie r(XYZ) satisface puternic o FD X — Y daca si numai daca,
oricare ar fi perechea de tupli t;, t, € r, este adevarata una din urmatoarele doua conditii:
1. exista un atribut A e X, astfel incat t; si t, sunt distincti si A-totali sau
2. pentru orice atribut A € Y, t; si t, sunt egali si A-totali.
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Lema 117 O relatie r(XYZ) satisface slab o FD X — Y daca si numai daca, oricare ar
fi perechea de tupli ty, t; € r, este adevarata una din urmatoarele doua conditii:

1. exista un atribut A e X, astfel incat t; si t, ori sunt distincti, ori nu sunt A-totali sau
2. pentru orice atribut A € Y, t; si t, ori sunt egali, ori unul dintre ei nu este A-total.

Tn conditiile satisfacerii puternice, are loc urmatorul rezultat interesant si de asteptat
in legatura cu problema implicatiei pentru FD:

Teorema 118 Fie F o multime de FD si /0 FD peste o schema de relatie R(U);
urmatoarele doua afirmatii sunt echivalente:

1. Fimplica / in raport cu notiunea uzuala de satisfactie in relatii fara valori nule.
2. Fimplica / n raport cu notiunea de satisfactie puternica in relatii cu valori nule.
Demonstrayie:

1l.=2)

Procedam prin reducere la absurd: aratam ca daca 2. este fals, atunci si 1. e fals, i.e.
ca daca F nu implica / in raport cu notiunea de satisfactie puternica, atunci F nu impli-
ca / nici in raport cu notiunea uzuala de satisfactie. Daca presupunem prin absurd ca F
nu implica / Tn raport cu notiunea de satisfactie puternica, atunci exista o relatie r (po-
sibil contindnd nuluri) care satisface puternic F dar nu si / in acest caz insa, exista si
cel putin o relatie r’ fara valori nule, obtinuta din r prin substituirea acestora cu constan-
te, care satisface F dar nu si / dar aceasta ar insemna ca F nu implica / ceea ce contra-
zice ipoteza.
2.=1)

Fie r o relatie fara valori nule peste R(U) satisfacand F; daca consideram r ca pe o
relatie (posibil) continand nuluri, ea satisface puternic F prin definitie si deci, cum 2. e
adevarat, ea satisface puternic si /; ceea ce, trivial, inseamna ca r satisface / g.e.d.

De remarcat ntéi si intdi ca, de fapt, in cursul demonstratiei acestei teoreme nu se
face practic uz de nici de definitia si nici de proprietatile FD; ca atare, desigur, se poate
demonstra un rezultat analog pentru orice alt tip de constrangere caruia i se asociaza
notiunea de satisfacere puternica.

Apoi, desigur, cea mai importanta consecintad a teoremei 118 este aceea ca toate
rezultatele obtinute anterior in acest capitol privitoare la relatii fara valori nule au loc de
asemenea in cazul satisfacerii puternice si pentru cele continand valori nule.

Din nefericire, asa cum este de asteptat, acest lucru nu este adevarat si in cazul
satisfacerii slabe, asa cum ne arata urmatorul contraexemplu.

Exemplul 42

Fie relatia din figura 46, care satisface slab atat A — B, cat si B — C, dar
violeaza A — C. Tn esenta, aceasta se datoreaza faptului ca orice relatie fara
valori nule obtinuta din ea prin substitutie satisface A — B < violeaza B —

C
A B C
1 4 1
1 4 2

Figura 46: Un contraexemplu de tranzitivitate pentru satisfacerea slaba a FD

Exemplul de mai sus scoate de asemenea in evidenta o proprietate a satisfacerii sla-
be ne mai intalnita pana acum Tn nici un alt context: pot exista doua FD care considerate
separat sunt slab satisfacute, dar care considerate Tmpreuna nu mai sunt nici macar slab
satisfacute (i.e. nu exista nici o substitutie care sa conduca la continuturi fara valori nule
satisfacand ambele FD).

73



Definigia 119 Notiunea de satisfacere se zice aditiva pentru o clasa oarecare de con-
strangeri, daca satisfacerea oricaror doua multimi de constrangeri din acea clasa implica
satisfacerea reuniunii acestor multimi.

Evident ca satisfacerea uzuala studiata pana aici (i.e. cea pentru relatii lipsite de va-
lori nule) este aditiva, in timp ce satisfacerea slaba nu este. Ca atare, inainte de a studia
problema implicatiei pentru acest nou tip de satisfacere, este necesara rezolvarea urma-
toarei probleme ridicata de satisfacerea slaba: date fiind o relatie r si 0 multime de FD
F, fiecare n parte slab satisfacute de r, in ce conditii satisface r slab toate FD din F (i.e.
daca exista, este si unica sau nu si cum se poate obtine din r prin substitutii o relatie r’
care sa satisfaca slab F)?

Presupunénd infinite domeniile atributelor, se poate rezolva aceasta problema cu
ajutorul tablourilor si algoritmului de vanare: date fiind o relatie r cu valori nule si 0
multime F de FD, intai se construieste din r un tablou T, Tnlocuind fiecare valoare nula
n parte cu o vnd distincta; conform teoremei urmatoare, caracterizarea satisfacerii slabe
se bazeaza apoi pe rezultatul vanarii acestui tablou.

Teorema 120 O relatie r satisface slab o multime de FD F daca si numai daca
tabloul CHASEF (T:) satisface F.

Demonstratie:
(=)(daca)

Fie CHASEF (T:) satisfacand F; Tnlocuind fiecare variabila a sa cu o constanta dis-
tincta (lucru oricand posibil caci domeniile sunt considerate infinite!), se obtine in mod
trivial o relatie satisfacand F.

(<)(si numai daca)

Daca r satisface slab F, atunci exista o relatie rs fara valori nule, obtinuta din r prin
substitutii, ce satisface F. Cum toate variabilele tabloului sunt distincte, rezulta ca
exista o aplicatie de continere de la T: la rs si deci, conform lemei 93, urmeaza ca si
CHASEF (T:) satisface F

g.e.d.

De remarcat de asemenea faptul ca, in legatura cu problema implicatiei, exemplul
contextul considerarii valorilor nule.® Tn schimb, se poate demonstra (vezi problema 42)
ca urmatoarea regula este solida:

FD4 (Reuniune extinsg): daca XZ — Y, X - W, atunci XZ —» YW

Teorema urmatoare (a carei demonstratie este propusa cititorului de problema 43)
garanteaza completitudinea acestei noi multimi de reguli de inferenta in contextul satis-
facerii slabe:

Teorema 121 Multimea de reguli de inferenta {FD1, FD2, FD4} este solida si com-
pleta in raport cu implicatia FD n contextul satisfacerii slabe.

Mai mult, procedand similar ca pentru cazul absentei valorilor nule, se pot proiecta
si Tn acest context algoritmi eficienti pentru problema implicatiei: de exemplu, se poate
folosi pentru testarea implicatiei o varianta a algoritmului 58 (figura 26) de calcul a
inchiderii unei multimi de atribute (vezi problema 44).

4.8.2 Functional dependente si valori inexistente sau lipsite de informatie

Evident ca notiunea de substitutie a valorilor nule nu are sens in raport cu nulurile
inexistente sau lipsite de informatie. Fie oricare ar fi o relatie r(U), o FD X — Y si doi

“ FD1 si FD2 raméan Tnsa, evident, solide (vezi problema 42).
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tupli t;, t, € r; orice mod de a trata satisfacerea FD in acest context trebuie sa tina cont
cel putin de urmatoarele patru considerente:

v Noile definitii trebuie sa fie o extensie a celor uzuale (fara valori nule); ca atare,
un continut de relatie r trebuie sa violeze X — Y daca t; si t, sunt ambii XY-totali,
egali pe X si distincti pe Y (i.e. t;[X] = [ X] si t1[Y] = t2[Y]).

v' Daca t,[X] = t;[X], dar t; si t, nu sunt ambii X-totali (i.e. sunt implicate si valori
nule), atunci nu pare necesar ca t;[Y] = t,[Y].

v' Daca t[X] = t,[X], t; si t, sunt ambii X-totali, dar existd A e Y astfel ncat unul
dintre t;[A] sau t,[A] este nul iar celalalt nu, atunci FD trebuie sa fie violata (de-
oarece pentru A ar fi posibile cel putin doua informatii diferite, ceea ce contrazi-
ce conditia de functionalitate).

v Daca t[X] = t;[X], t; si t, sunt ambii X-totali, dar, oricare ar fi A € Y, daca unul
dintre t;[A] sau t,[A] este nul, atunci si celalalt este nul, atunci FD trebuie sa fie
satisfacuta (deoarece, pentru orice A, este mereu posibila o singura informatie).

Definitia 122 Se zice functional dependenya cu nuluri (FDN) orice FD satisfacuta de

o relatie r (posibil continand si valori nule inexistente si/sau lipsite de informatie) in ur-
matorul sens: oricare ar fi doi tupli t;, t, € r, ambii X-totali si cu proprietatea ca t;[X] ==
t2[X], atunci si t;[Y] = t;[Y].
Exemplul 43
Fie relatiile din figura 47; evident, r, nu satisface FDN Persoana— Telefon,
deoarece, pentru aceeasi valoare a Persoana, cei doi tupli au valori diferite
pentru Telefon (chiar daca una e nula); in schimb, r,satisface FDN Persoana,
TipTelefon—Telefon, fiindca nu exista nici o pereche de tupli care sa aiba
pentru perechea Persoana,TipTelefon aceleasi valori non-nule (primii doi au
aceleasi valori pentru aceste prime doua atribute, dar una din ele este nula).

r r
Persoana TipTelefon  Telefon Persoana TipTelefon  Telefon
loan servici 887.87.89 loan ¢ 887.87.89
loan acasa ¢ loan ¢ 095.87.87.89
Radu servici ¢
Radu acasa

Figura 47: Exemple de relarii pentru FDN din exemplul 43

Considerand din nou exemplul 42, se poate constata ca el constituie un contraexem-
plu si in cazul problemei implicatiei pentru FDN: relatia din figura 46 satisface FDN

......

nu este solida nici in cazul FDN!

Pe de alta parte, este evident ca regulile FD1, FD2 si FD4 sunt solide si Tn acest con-
text (vezi problema 45). Mai mult, urmatoarea teorema le garanteaza si completitudinea:

Teorema 123 Multimea de reguli de inferentda {FD1,FD2,FD4} este solida si com-
pleta in raport cu implicatia FDN.

Demonstratia acestei teoreme este propusa cititorului de problema 46; de notat insa
ca aceasta nu se poate baza pe teorema 121, deoarece notiunile de satisfacere slaba pen-
tru FD cu nuluri necunoscute, respectiv FDN nu sunt echivalente nici macar sintactic,
asa cum se poate vedea considerand FD A — C si relatia din figura 48.

A B C D
19 1 ¢
1 ¢ ¢ 2

Figura 48: Un contraexemplu dovedind neechivalensa FDN si FD slab satisfacute
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Din punct de vedere al problemei implicatiei, cum regulile de inferenta pentru FDN
sunt identice cu cele pentru FD in contextul satisfacerii slabe, este evident ca algoritmii
pentru acestea din urma sunt aplicabili si FDN.

4.8.3 Constrangeri de existenta

Tn contextul relatiilor admitand si valori nule, pe 1anga extensiile claselor de con-
strangeri uzuale (i.e. definite in absenta nulurilor), dintre care am studiat cateva in cele
doua subsectiuni precedente, au fost introduse si noi clase de constrangeri, care ori sunt
triviale, ori nu au nici un sens n absenta valorilor nule.

Tn acest sens, am vazut deja Tn subsectiunea 2.3 ca este de dorit controlul asupra per-
miterii de valori nule: de exemplu, acceptia uzuala in domeniu le interzice pentru cheile
primare. Exista insa si situatii n care, desi atributele respective nu participa la formarea
cheii primare, valorile nule se doresc totusi interzise in anumite cazuri.

Interzicerea aparitiei valorilor nule, indiferent de context, este formalizata cu ajuto-
rul asa numitelor constrangeri de existensa.

Definitia 124 Fie o schema de relatie R(U) si XY < U; o relatie r peste R satisface
constrangerea de existensa (CE) e : X |—Y, daca orice tuplu X-total t € r este si Y-total.

De remarcat ca daca Y este multimea vida, atunci CE este trivial satisfacuta de orice
relatie, Tn timp ce daca X este multimea vida, atunci CE impune ca toti tuplii sa aiba
valori non-nule pentru toate atributele din Y.

Exemplul 44

Fie relatia din figura 49, in care #Persoana este cheie primara; restrictia ca
valorile sale sa nu poata include nuluri se poate evident formaliza cu ajutorul
CE Y |—#Persoana. Daca, de exemplu, domeniul modelat impune suplimen-
tar restrictia ca numele unei persoane sa nu poata fi nul daca prenumele sau
nu este nul, aceasta se poate evident formaliza cu ajutorul CE Prenume |
FNume. Trivial, relatia din figura 49 satisface ambele aceste CE, dar nu satis-
face, de exemplu, nici @ | Nume, nici Nume | Prenume.

#Persoana Prenume  Nume

1 loan lonescu
2 ¢ Popescu
3 ¢ ¢

Figura 49: Relaria suport pentru CE din exemplul 44

Urmatoarea teorema (a carei demonstratie este propusa cititorului de problema 49)
arata ca CE au, 1n esenta, aceleasi reguli de inferenta ca si FD uzuale (definite in absen-
ta valorilor nule) sau, altfel spus, ca si echivalentul regulii tranzitivitatii extinse ramane
solida chiar si in prezenta nulurilor.

Teorema 125 Regulile de inferenta obtinute din FD1, FD2 si FD3 prin inlocuirea
simbolului ,,—” cu simbolul ,, |— sunt solide si complete pentru derivarea CE.

Aceasta teorema are 0 consecinta evidenta extrem de importanta: majoritatea teoriei
dezvoltate pentru FD (inclusiv algoritmii de calcul a inchiderilor si de rezolvare a pro-

blemei implicatiei) se poate extinde imediat, natural si fara efort si la clasa CE.
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J.  Formele normale 4, I, (3,3) si domenii-che:

Conceptul de descompunere fara pierderi este foarte important in modelul relational
si de aceea s-a dorit caracterizarea sa formala. Cercetarile in aceasta directie au condus
repede la concluzia ca nu este posibila formularea de conditii necesare si suficiente
pentru ca o relatie sa poata fi descompusa fara pierderi bazandu-ne doar pe FD, deoare-
ce exista relatii ce au aceasta proprietate fara ca ele sa satisfaca vreo FD ne-triviala.

5.1 Dependente join

De exemplu, relatia r(M,P,S,F) din figura 50 (Magazii, Piese, Subansansamble,
Furnizori) nu satisface nici o FD netriviala si totusi admite descompunerea fara pierderi
peste schema S = {MP, PS, SF}. Ca atare, a fost introdus in modelul relational un nou
tip de constrangere, numit dependena join (DJ), ce este satisfacut de o relatie daca si
numai daca ea admite o descompunere fara pierderi.

Formal, data fiind o schema de relatie R(U), o DJ se noteaza prin N[xl,xz, ceey Xn],
unde X4, Xy, ..., Xn < U si X;X; .. Xn = U.

Definisia 2.126 O relatie r satisface DJ >[XpXa, ooy Xa], dacd r = ><Picm(r),
adica daca descompunerea ei peste X3,X,, ..., Xn Se face fara pierderi.

Exemplul 45

Relatia r din figura 50 satisface DJ N[MP,PS,SF] n timp ce relatia r din
figura 51 nu o satisface (lucru ce se poate observa analizand cea de-a doua
tabela a figurii, Tn care este reprezentat joinul proiectiilor ei peste cele trei
perechi de atribute ale DJ).

Cel mai uzual caz de descompunere este cel binar, corespunzator unei DJ de tip ><]
[X1,X,]. Acest caz particular de DJ a fost de fapt introdus in literatura, sub numele de
dependensa multivaluata, anterior generalizarii sale n-are.

5.2 Dependente multivaluate

Definisia 127 Data fiind o schema de relatie R(U), o dependensa multivaluata
(DMV) are sintaxa X —>— Y, unde X,Y c U. Fie Z = U - XY; o relatie r satisface DMV
X —— Y daca, pentru orice pereche de tupli t;,t, € r cu proprietatea ca t;[X] = t,[X],
exista un tuplu t e r astfel incat t[XY] = t,[XY] si t[XZ] = t;[XZ].

Intuitiv, am putea spune ca DMV X —— Y cere ca, pentru orice X-valoare in r,
Y-valorile asociate sa fie independente de Z-valori.

Cum Y si Z pot fi interschimbate n definitia de mai sus fara a Ti altera intelesul,
rezulta ca orice relatie R(U) satisface X —>— Y daca si numai daca ea satisface X »>— Z
(ceea ce se numeste proprietatea de complementaritate a DMV).

Exemplul 46

Fie o schema de relatie definita peste atributele (R)estaurant, (C)hefliu si (B)
ere. Un tuplu al relatiei memoreaza faptul ca acel chefliu bea acel tip de bere
in restaurantul respectiv; restaurantele si chefliii nu au neaparat nume
distincte. Daca toti chefliii ar bea in fiecare restaurant pe care il frecventeaza
din toate tipurile de bere oferite de acel restaurant, atunci continutul relatiei
trebuie sa satisfaca DMV R —— C: pentru orice pereche de tupli <ry,c;,b,> si
<r,C,,b,> exista si tuplul <ry,c,,b,>, deoarece, daca chefliul ¢, bea bere b, in
ry, atunci ¢, va bea si el bere b, in ry, fiindca restaurantul r, ofera nu doar bere
b, ci si bere b, (si, desigur, din motive similare, relatia contine obligatoriu si
tuplul <ry,c;,b;>).
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M P S F
m  pa S1 fy
m  pa S1 f
m p. S fo
m P2 Sz f
m, P2 S f
Figura 50: O relasie decompozabila fara pierderi peste MP, PS, SF

M P S F
m P S fy
m P1 S1 f,
m, P1 S2 f

7me(r) > 7es(I) > 7tsr(r)

M P S F
m P1 S1 fy
m; P1 S1 f
m P S fa
m; P1 S1 fy
m, P1 S1 f
m, P1 S2 f

Figura 51: O violare a DJ[><I[MP,PS,SF]

Analizand relatiile din figura 51, se poate observa ca prima dintre ele
satisface DMV R —— C, in timp ce cea de-a doua nu o satisface (pentru ca Ti
lipseste tuplul care sa afirme ca ‘Nicolae’ bea la *Select’ si bere “Vidraru®).

De remarcat si ca prima satisface, iar a doua violeaza si DMV R —-— B.

Teorema 128 Fie r(U) o relatie si X;,X,,X < U astfel incat X;X; = U si X = X; N Xy;
Descompunerea r(U) peste X;,X; este fara pierderi daca si numai daca r(U) satisface
DMV X —— X; (sau, echivalent, DMV X —>— X,).

Demonstrayie:

(daca)(=)

Fie r satisfacand X —»— X; si te mx(r) ] nixo(r); trebuie aratat ca ter, ceea ce
este suficient pentru demonstrarea acestei implicatii (deoarece, intotdeauna, r ¢
cmxa(r) <] nix2(r)). Conform definitiei operatorilor join si proiectie, exista t;, t, € r
astfel incat t[X,] = t;[X4] si t[Xz] = tz[Xz]; din definitia DMV, deoarece X = X; N X,
si deci t,[X] = t[X], 3 t’er astfel Incat t’ [X;] = ti[X(] si t" [X2] = t;[X;]. Aceasta
fnseamna nsa ca t =t’, ceea ce demonstreaza cit e r.

(si numai daca)(<)

Fie r = ma(r) < me(r) si V t,, t, e r cu proprietatea ca t,[X] = t,[X]; trebuie aratat
cadt er cuproprietatea ca t[X,] = t;[Xy] si t[X;] = t;[X;], ceea ce ar confirma faptul ca
r satisface X —»— Xy. Fie t;” = t[Xy] si t,” = t[X;]; rezultd ca t;” € mxa(r), iar t,” € mxe(r).
Din definitia joinului Tnsa, t este un tuplu al mxa(r) ><] nixo(r) ce provine din t,” si t,”. Tn
fine, deoarece r = mx(r) < mxo(r), rezulti cit e r

g.e.d.
Prima relatie din figura 52 se descompune fara pierderi peste RC si RB, in timp ce
cea de-a doua nu are aceasta proprietate. Merita observat faptul ca o relatie are o des-
compunere fara pierderi daca si numai daca ea satisface o DMV, ceea ce, ne reamintim,
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nu este cazul pentru FD (unde, conform propozitiei 22 si exemplului din figura 50, sa-
tisfacerea unei FD este doar o conditie suficienta, nu si necesara).
Restaurant  Chefliu  Bere

Select Vadim Rahova
Select Nicolae  Rahova
Select Vadim Vidraru
Select Nicolae  Vidraru
Ferentari Florin Radeberger
Melody Nicolae  Grivita

Cotroceni  Nicolae  Grivita

Restaurant  Chefliu Bere

Select Vadim Rahova
Select Nicolae  Rahova
Select Vadim Vidraru

Figura 52: O relarie ce satisface DMV R —-— C si una ce o violeaza

Este interesanta si compararea definitiilor FD si DMV. O FD X—Y afirma o legatura
functionala intre X-valori si Y-valori, in timp ce DMV X —— Y afirma ca pentru orice
X-valoare x, Y-valorile asociate cu x sunt independente de Z-valorile corespunzatoare;
altfel spus, dat fiind orice x, existd o multime de Y-valori si una de Z-valori ce apar
asociate cu x in toate combinatiile posibile. Aceasta justifici numele dat DMV si
sugereaza ca FD sunt un caz particular de DMV (lucru precizat de urmatoarea teorema):

Teorema 129 Fie r(U) o relatie si XY < U. Daca r satisface FD X — Y, atunci ea
satisface si DMV X ->— Y.

Demonstrayie

Daca r satisface X — Y, atunci, conform propozitiei 22, r admite o descompunere
fara pierderi peste XY si XZ (unde Z = U — XY); ca atare, conform teoremei 128, r
satisface si X »>— Y

g.e.d.

Reciproca acestei teoreme este falsa; se poate observa din figura 52, de exemplu, ca
desi prima relatie satisface DMV R —— C, ea nu satisface FD R — C. Tn consecinta,
se poate afirma ca DMV este o constrangere strict mai slaba decat FD: pentru orice
multime M de DMV exista o multime F de FD astfel incat, daca o relatie satisface F,
atunci ea satisface si M.

Invers, ar fi Tnsa incorect sa afirmam ca DMV generalizeaza FD, deoarece nu este
posibila exprimarea FD cu ajutorul DMV: data fiind o multime F de FD, nu este posibil,
in general, sa se gaseasca o multime M de DMV astfel incét o relatie sa satisfaca F daca
si numai daca ea satisface M.

5.3 Formele normale 4, 5 si (3,3)

Extensia naturala a FNBC in cazul luarii Tn considerare si a DMV o constituie cea
de-a patra forma normala (in raport cu multimi de FD si DMV):

Definitia 130 O schema de relatie se zice a fi in forma normala 4 (FN4), daca partea
stanga a oricarei DMV netriviale este o supercheie.

Demonstratia teoremei urmatoare este propusa cititorului drept exercitiu in problema
64.
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Teorema 131 FN4 = FNBC (o schema in FN4 este si in FNBC).

Similar, daca se considera DJ Tmpreuna cu FD, se defineste forma normala 5
(FN5), mai degraba cunoscuta sub numele de forma normala proiectie-join (FNPJ):
Definitia 132 O schema de relatie se zice a fi in FNPJ, daca orice DJ este implicata
de multimea dependentelor de cheie.
Teorema 133 FNPJ = FN4 (o schema in FN5 este si in FN4).
Demonstratia teoremei 133 este propusa cititorului drept exercitiu in problema 65.
llustram FN4 si FN5 cu doua contraexemple clasice din literatura:
Exemplul 47
Fie schema de relatie F(urnizor)P(rodus)A(gent vanzari) fara nici o FD; ca
atare, singura cheie fiind FPA, schema este in FNBC; daca consideram DMV
F——P si F>—A (i.e. daca un agent vinde un produs al unui furnizor, atunci
el vinde orice produs al acelui furnizor), schema rezultata raméne ih FNBC
dar nu este In FN4. Intr-adevar, se poate constata usor ¢ schema prezinti o
anomalie de insertie (de exemplu, daca se incearca adaugarea unui tuplu
<Vasile, ventilator, Philips> la continutul tabelei din figura 53, pentru a nu
viola cele doua DMV ar mai trebui introdusi obligatoriu Tnca trei tupli: <lon,
ventilator, Philips>, <Vasile, mixer, Philips> si <Vasile, aspirator, Philips>);
descompunerea schemei in FP si FA este Tnsa in FN4.
Daci consideram in schimb DJ < [AP,PF,AF] (i.e. daca un agent vinde
un produs, acest produs este fabricat de un furnizor, iar agentul vinde produse
ale acestui furnizor, atunci agentul trebuie obligatoriu sa vanda produsul
respectiv si de la acest furnizor si nu doar de la alti furnizori care ar fabrica si
ei respectivul produs), schema rezultata este in FN4 dar nu este in FNPJ; intr-
adevar, in absenta oricarei FD sau DMV, DJ nu implica nici o DMV netriviala
si este deci Tn FN4; dar ea prezinta cel putin o anomalie de stergere (asa cum
se poate usor observa din continutul prezentat in figura 53: de exemplu,
stergerea ultimei linii a tabelei violeaza DJ); descompunerea schemei in AP,
FP si FA este insa in FNPJ.

Agent Produs Furnizor
lon aspirator  Moulinex
lon mixer Philips
Gheorghe  mixer Moulinex
Gheorghe  aspirator  Philips
lon aspirator  Philips

Figura 53: O relatie in FNBC/FN4 dar nu si in FN4/FNPJ

Un corolar extrem de puternic al rezultatelor teoretice prezentate pana acum este
urmatorul (demonstratia sa este propusa cititorului de problema 64):

Corolarul 134 O schema este in FNBC (respectiv FN4) daca oricare ar fi d FD
(respectiv DMV) a schemei, exista cel putin o dependenta cheie ce implica d.*

O alta extensie a FNBC, pentru cazul multimilor de constrangeri continand doar FD,
a aparut necesara datorita relatiilor in care sunt posibile anomalii de actualizare numai
intr-o anumita submultime a tuplilor (iar in restul lor nu). Formalizarea acestor scheme
»partial violate” se face astfel:

Definitia 135 O schema R avand o multime de constrangeri /7 se zice a fi in forma
normala (3,3) (FN(3,3)) daca, oricare ar fi propozitia F, o FD netriviala X — A tine in
or(r) pentru orice continut valid r al R daca si numai daca X este o supercheie a lui R.

Se poate usor demonstra urmatoarea teorema (vezi problema 68):

Teorema 136 FN(3,3) = FNBC (o0 schema in FN(3,3) este si in FNBC).

4 Se poate demonstra usor c¢a acest lucru nu este adevarat pentru FNPJ si DJ (vezi problema 84).
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54 Forma normala domenii-chei

Definitia 137 Fie o schema de bd R(U) peste multimea de atribute U si 70 mulfime
de constrangeri oarecare peste R(U); /7" se zice coerenta daca exista cel putin un conti-
nut al R care sa o satisfaca.

Pentru a putea defini riguros cea mai inalta forma normala relationala cunoscuta in
literatura (domenii-chei) este nevoie intai de a remarca posibila interactiune, in anumite
cazuri, a constrangerilor de domenii cu alte tipuri de constrangeri.

Astfel, de exemplu, daca un domeniu este vid, atunci doar continutul vid poate fi
valid pentru relatia in cauza! Intr-un asemenea caz limita, cum atat FD cét si DMV tin n
orice continut vid (si nu doar ele!), domeniul vid implica satisfacerea oricarei FD si
DMV (ca si a multor altor tipuri de dependente) in orice continut valid al relatiei!!

Similar, daca un domeniu Da contine doar o singura valoare, atunci atributul A co-
respunzator este functional dependent de orice (submultime de) atribut(e) al(e) relatiei,
adica orice FD X — A tine Tn orice continut valid r al R, oricare ar fi X c U.

Mai subtil inca, nu este greu de remarcat totusi ca nici o relatie nu poate satisface o
DJ avand n componente daca vreunul din domeniile implicate de DJ nu are minim n
valori distincte!

Tocmai din asemenea motive se presupune intotdeauna ca domeniile sunt infinite,
deoarece acestea, conform lemei urmatoare, nu interactioneaza cu nici una dintre
dependentele cunoscute (FD, DMV, DJ, DIN etc.):

Lema 138 Fie R(U) o schema de relatie, D o multime de constrangeri de domeniu, K

0 multime de dependente cheie, iar M 0 multime de FD si DMV,
a. daca pentru orice atribut A € U, card(Da) > 2, atunci pentru orice FD sau DMV
d peste U, d este implicat de D U M daca si numai daca d este implicat de M;
b. daca pentru orice atribut A € U, card(Da) > n, atunci pentru orice DJ j peste U
cu n componente (i.e. de forma N[xl,xz, ..y Xn], unde Xi c U, Vi, 1< i< n), j
este implicat de D U K daca si numai daca j este implicat de K.
Demonstratie:

Partea daca a demonstratiei punctului a. este usoara si 0 propunem cititorului ca
exercitiu. Demonstram doar partea numai daca, insa doar pentru FD (extensia ei la
DMV ca si demonstratia punctului b. ramanénd tot ca exercitiu — vezi problema 69).

Fie F o multime de FD si D o multime de constrangeri de domeniu oarecari fixate;
sa presupunem prin absurd ca 3f € F astfel incat f este implicata de F U D dar f nu este
implicata de F. Ca atare, exista o relatie r care satisface F dar violeaza f si D. Fie t;, t,er
doi tupli care violeaza f si sa notam cu r, relatia care contine doar acesti doi tupli. Evi-
dent, ro 1, iar r, satisface F si violeaza f; mai mult, r, trebuie sa violeze si D (in caz
contrar, deoarece F u D implica f, ea ar satisface si f).

Fie ro” relatia obtinuta din r, prin Tnlocuirea fiecarei valori ilegale (adica a celor ce
nu satisfac constrangerile de domeniu D) cu una legala, cu o singura conditie: valorile
ilegale identice, respectiv distincte intre ele, sunt inlocuite cu valori legale identice, res-
pectiv distincte (adica exista un izomorfism intre ry si ry”). De remarcat ca 0 asemenea
inlocuire este Tntotdeauna posibila, deoarece r, contine doar doi tupli si deci sunt cel
mult doua valori pentru orice atribut A € U, iar prin ipoteza exista cel putin doua valori
legale pentru orice atribut.

Datorita izomorfismului, este evident ca ry’ satisface f daca si numai daca r, satisfa-
ce f; deoarece nsa, prin constructie, ro, violeaza f, rezulta ca si ro” violeaza f. Aceasta
conduce Tnsa la o contradictie, deoarece r,’ satisface atat F (fiind o submultime a r care
satisface F), cat si D (deoarece, prin constructie, nu contine valori ilegale), iar F v D
implica f; rezulta ca presupunerea facuta este absurda
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g.e.d.

De notat ca al doilea punct al lemei de mai sus are nevoie de 0 ipoteza mai puternica
decat primul, deoarece contraexemplele unei DJ pot contine tot atatia tupli ca si DJ
Tnsasi.

Putem acum, in fine, defini si caracteriza forma normala domenii-chei:

Definifia 139 O schema de relatie [R, 77] se zice a fi in forma normala domenii-chei
(FNDC) daca orice constrangere c din /7 este implicata de constrangerile primitive din
I,

Teorema 140 (caracterizarea FNDC)

O relatie este in FNDC daca si numai daca ea nu are anomalii de actualizare.
Demonstrayie:

(=) Fie Rin ENDC, r un continut valid al R, iar t un tuplu compatibil cu r; atunci
constrangerile primitive sunt satisfacute, iar din definitia FNDC, acestea implica toate
celelalte constrangeri.

Similar, daca ter, atunci r - 9 t ¢ satisface toate constrangerile peste R deoarece, evi-
dent, stergerea unui tuplu nu poate viola nici o constrangere primitiva, iar din definitia
FNDC, acestea implica toate celelalte constrangeri; ca atare, R nu are anomalii de actua-
lizare.

(<) Stiind acum ca R nu are anomalii de actualizare, sa presupunem prin absurd ca,
totusi, ea nu este in FNDC,;

R nefiind in FNDC, inseamna ca exista cel putin o constrangere c care nu este impli-
cata de constrangerile primitive; aceasta implica faptul ca exista cel putin un continut r
al R in care c nu tine, desi toate constrangerile primitive tin; cum multimea de constran-
geri asociati R este coerentd, rezulta Tnsi ca existi cel putin un continut r™ al R care este
valid (in care, deci, tine si c); si construim r din r” in doi pasi: intai stergand din r” toti
tuplii, unul cate unul si apoi inserand n r", tot unul cate unul, toti tuplii din r (acest lu-
cru este evident posibil, deoarece ambele continuturi sunt finite, iar constrangerile peste
R sunt statice); cum r” este valid iar r nu, trebuie si existe, Tn cursul acestui proces de
constructie, un tuplu t si doua continuturi r’ si r”” astfel Tncét:

1. r’valid

2. r”invalid si

3.r=ruitrsaur’=r-{tr.

Sa consideram fiecare dintre cele doua cazuri posibile in parte:

e daci r"=r" -1t atunci r’ = r" si deci r’ este valid; cum r”” nu este valid,
rezulta ca R prezinta o anomalie de stergere!

e dacir”=r Ui tr,atunci r’  rsi, ca atare, deoarece r satisface constrangerile
primitive, rezulta ca t este compatibil cu r’; cum r” este invalid, rezulta ca R
prezinta o anomalie de insertie!

Fiindca n oricare dintre cele doua cazuri posibile este contrazis faptul ca R nu are

anomalii de actualizare, rezulta ca presupunerea facuta este absurda si deci ca R este n
FNDC

g.e.d.
Exemplul 48
Fie relatia LOCALITATI(Localitate, Primar, Prefect) din exemplul 20 si
figura 54, avand urmatoarele constrangeri: cheie(Localitate)
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dom(Localitate) = sir(32) Localitate —
Primar,Prefect
dom(Primar) = sir(32)

dom(Prefect) = s5ir(32)

Este trivial ca, sintactic, conform FD asertate, ea este in FNBC; semantic
nsa, evident, aceasta schema ar trebui sa contind FD suplimentara Primar —
— Prefect, deoarece un primar conduce o unica localitate, fiecare localitate
apartine unui unic judet, iar fiecare judet are un unic prefect (si tocmai din
cauza acestei FD *“ascunse”®, descompunerea din exemplul 20 este in FNBC
dar se face cu pierderi!).

Considerand continutul r si tuplul t din figura 54, este evident ca t este
compatibil cu r, dar da nastere la 0 anomalie de actualizare, deoarece r U {t}
violeaza FD Primar — Prefect si, ca atare, aceasta schema nu este in FNDC.

Tn plus, desigur, asa cum era de asteptat, FD Primar — Prefect nu este
implicata de constrangerile primitive.

r

Localitate  Primar Prefect
Alba-lulia  lonescu Vacarescu
Sebes Pop Vacarescu
Lancram Octavian Vacarescu
Oltenita lici Serghei
Vaslui Vasilescu  Vacarescu
t
Bucuresti  Ilici  Vladimir

Figura 54: O relayie ce nu este in FNDC si un tuplu producand o anomalie de insertie

Teorema 141 (FNDC este cea mai ihalta forma normala relasionala)
Fie [R, /"] o schema de relatie cu proprietatea ca toate constrangerile de dome-
niu permit cel putin k valori distincte, unde k > 1 este numarul de componente al
DJ avand cel mai mare numar de componente dintre toate DJ ale unei acoperiri
J a DJ din 777, iar, In absenta DJ, ele permit cel putin doua valori distincte
pentru orice atribut;
1. (FNDC = FNPJ) daca [R, /7] este in FNDC, atunci ea este si in FNPJ
2. (FNDC = FN4 A FNDC = FN(3,3)) daca [R, /7] este in FNDC, atunci ea
este si in FN4 si in FN(3,3).
Demonstrayie:
1.Fied € 7" 0 DJ; cum R este in FNDC, rezulta ca orice DJ j e J este implicata de
constrangerile primitive din 77*. Conform lemei 138.b, orice j este atunci implicat de
dependentele cheie din 7"7; ca atare, din definitia acoperirilor d fiind implicat de J, re-
zulta ca d este implicat de dependentele cheie si deci R este Tn FNPJ.
2. Demonstratia acestui subpunct este propusa cititorului de problema 85 g.e.d.

“ Evident c3, din nou, aceasta se datoreaza existentei urmatoarei diagrame de functii (necomutative!):
Primar : LOCALITAT1 <> PERSOANE, Prefect : JUDETE «> PERSOANE, Judes : LOCALITATI —
—JUDET
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5.5 Problema implicatiei pentru dependentele multivaluate

Problema implicatiei pentru DMV poate fi abordata cu aceleasi doua tehnici folosite
pentru FD. Lasam cititorului drept exercitiu tratarea ei cu ajutorul regulilor de inferenta
(vez problema
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6. Cateva contraexemple de modelare demonstrand
cd protectarea bazelor de date nu trebuie
abordata relational

Principalele trei neajunsuri ale abordarii relationale a modelarii conceptuale a
datelor sunt urmatoarele:

- MRD nu este intotdeauna capabil sa ofere solutii corecte de proiectare nici

macar pentru baze de date (bd) extrem de simple;

- abordarea relationala a modelarii datelor nu incita, in general, la formularea
completa si neambigua a problemelor de modelat si cu atat mai putin la analiza
lor aprofundata (pentru a vedea daca si in ce conditii ele au solutie); si, n sfarsit,
ca

- Tnsesi exemplele din literatura relationala ilustrand metodologia de proiectare a
bd constituie de prea multe ori adevarate contraexemple de modelare a datelor.

Articolul doreste sa contribuie la impunerea concluziei ca MRD este total inadecvat
modelarii datelor; el ar trebui utilizat doar pentru implementarea ,,datalogica” [TL] a
unor modele de date ,,infologice” [TL] (,,semantice” [McL]).

Abordarea relationala a modelarii datelor presupune [Bre] existenta: unei multimi
finite ,,universale” Q a tuturor obiectelor de modelat intr-o bd; a unei colectii finite 7/de
multimi de valori (zise ,,domenii”); a unei multimi finite de functii 2 < Hom(Q, 1) (zise
»atribute™); si a unei multimi finite ® de propozitii particulare din calculul predicatelor
de ordinul intéi (zise ,,dependente”). Precizam ca, simplificand, prin mo-delarea datelor
intelegem aici formularea problemei de proiectare a bd (in termenii unui model oarecare
al datelor).

Indiferent de tipul de metodologie folosit (ascendent, prin ,sintetizare”, sau des-
cendent, prin ,,descompunere”) proiectarea ,,schemei” (structurii logice a) unei bd re-
lationale (bdr) pleaca, in general, de la .2 si ® cu scopul de a obtine o colectie finita de
submultimi ®, < A4 (zise ,,scheme de relatii”) care sa memoreze multimea:

C = Ugica ac & Im(a) zisa ,,continutul” bd.

Bd astfel proiectata trebuie sa indeplineasca minimum doua conditii:

- Uieg,.ny Ri= Al

- (sasatisfaca simultan toate dependentele din @.

n general, se cauti obtinerea de scheme care sa includa ,,implicit” in structura re-
latiilor ®, Vde ® (sau o acoperire minimala [UIl] a lor). Eventualele functionalitati intre
atributele unei relatii [Mal] urmeaza a fi implementate specificand o multime de ,,chei”
(submultimi minimal injective de atribute ale schemei) asociate tabelei memo-rand
continutul relatiei respective. Foarte rar sunt considerate teoretic si alte tipuri de
constrangeri in afara dependentelor [Nic] si si mai rar este analizat impactul acestora
asupra proiectarii bd. Practic, implementarile de modele relationale [SB] ofera cel mult
posibilitatea specificarii unor ,tragaciuri” (,triggers”), fiecare in parte impunand o
asemenea constrangere particulara.

6.1 Problema codurilor postale

(E.1.) [Ull]: Fie schema de relatie OAC, unde O = Orase, A = Adrese, C =
CoduriPostale, cu dependentele functionale (df) OA—C (orice adresa dintr-un
oras are un singur cod postal) si C—O (orice cod postal este asignat unui singur
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oras, dar nu neaparat si unei singure adrese din acel oras — unde prin adresa se
intelege, de exemplu, strada si numarul).

Schema are cheile OA si AC, este in FN3, dar nu si in FN Boyce-Codd
(FNBC). Schema admite descompuneri in FNBC care au proprietatea de join fara
pierderi (jfp) dar nici una care sa pastreze dependenta OA—C. Descompunerile ei
nefiind deci practic interesante, vom analiza doar schema originala. Fie urmatorul
continut al acesteia (perfect posibil in raport cu cheile tabelei !):

Orase  Adrese CoduriPostale
Sibiu  Carpatilor, 10 2400
lasi Stefan cel Mare, 12 2400

Acest continut este evident aberant (doua orase distincte nu pot avea acelasi cod).
Construirea unui asemenea contraexemplu este posibila deoarece specificarea cheii AC
este inutila (ea neputand impune df C—O), iar fortarea cheii C imposibila (caci C nu
este injectiv).

Am aratat in [Mal] de ce MRD nu poate oferi nici o solutie pentru acest exemplu:
este nevoie de o constrangere suplimentara, de tip comutativitate de diagrame de functii,
de neexprimat deci in termeni relationali. Intre timp, am rafinat si mai mult [Ma2]
solutia oferita cu acel prilej, distingand intre orasele carora li s-a asignat un singur cod
(indiferent de adrese) si cele care au fost ,,zonate” pe (portiuni de) strazi sau chiar
imobile (carora li s-a asignat cate un cod in parte). E adevarat ca aceasta solutie e mai
»,complicata”, caci conduce la o schema datalogica cu 3 tabele si 3 constrangeri explicite
(in afara cheilor), in loc de 2, respectiv 1 (deoarece trebuie impusa corespunzator
partitionarii oraselor si partitionarea codurilor postale). Dar ea prezinta doua avantaje
suplimentare deloc neglijabile: pe langa o reflectare corecta a semanticii modelate (ceea
ce simplifica mult formularea de intrebari asupra continutului bd) si reprezentarea
datalogica este mult mai naturala — caci nu se repeta fiecare oras ,,nezonat” de sute de
ori (pentru fiecare adresa a sa in parte) si nici nu este obligatorie memorarea adreselor
din aceste orase (lucru care poate nici nu intereseazal).

6.2 Problema orarelor universitare

(E.2.) [Ull]: Fie schema de relatie CPOASG unde C = Cursuri, P = Profesori, O =
Ore, A = Amfiteatre, S = Studenti, G = Grade, cu df C—P (fiecare curs este tinut de un
singur profesor), OA—C (intr-un amfiteatru nu se pot tine simultan mai multe cursuri),
OP—A (un profesor nu se poate afla simultan in mai multe amfiteatre), OS—A (un
student nu se poate afla simultan Th mai multe amfiteatre) si CS—G (absolvind un curs,
fiecare student obtine cel mult un grad).

Schema are doar cheia OS iar df listate constituie o acoperire minimala. Schema
admite descompunerea ,,frumoasa” CSG (cu cheia CS), CP (cu cheia C), COA (cu cheile
CO si OA), COS (cu cheia OS) care este in FNBC, are proprietatea jfp, dar nu pastreaza
nici OP—A, nici OS—A. (Sunt posibile si alte descompuneri echivalente cu aceasta, dar
care ,,nu se suprapun atat de bine intuitiei noastre despre ce anume informatii ar trebui
tabulate Tn bd” [UII] sic!). Schema admite insa si descompunerea CSG, CP, COA, POA
(cu cheile PO si OA), SOA (cu cheia SO) care este in FN3, pastreaza toate dependentele
si are si proprietatea jfp. Se afirma ca adaugarea la schema a dependentei multivaluate
(dmv) C—>>0A ,,permite, impreuna cu df de mai sus, derivarea tuturor dmv pe care le-
am simti intuitiv ca fiind valide” [UIl]. Astfel imbogatita, schema admite o
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descompunere cu proprietatea jfp in FN4 (si anume COA, CP, CSG) dar care nu
pastreaza nici ea dependentele OP—A si OS—A. (De remarcat in plus ca, numai si
numai pentru a avea proprietatea jfp, descompunerea in FNBC necesita, suplimentar
fata de cea in FN4, si tabela COS !).

Ne ramane deci de analizat, din nou, doar descompunerea in FN3 (celelalte permit Tn
mod evident continuturi invalide ale bd, din moment ce nu pastreaza toate depen-
dentele). Fie urmatorul continut al acestei bd:

C S G c P C O A P O A S O A

GG S5 O C: Pu c; 0 & pr 01 & S5 01 @&
Cl S2 92 Cz p1 Cl 02 al pl 02 3.3 Sz 02 az
C, 0, a,

Invitam cititorul sa verifice ca fiecare tabela in parte contine doar tupli valizi in ra-
port cu cheile ei. Totusi, acest continut al bd este aberant: orarul memorat de COA
obliga p; sa se afle simultan n a; si a,, atat la 0, cét si la 0, (si cum, conform POA, la o,
el s-a aflat in a,, rezulta ca c, a ramas descoperit; mai mult, atat c, cat si ¢, au fost
descoperite la 0,, caci p; figureaza in a; la aceasta ora !); similar, s; ar fi trebuit sa se afle
la 0, simultan in a; si a,, dar el a ales -sau a nimerit, putin importa- a;, tot asa pre-cum,
la aceeasi ora, s, ar fi trebuit sa fie n a; dar a fost Tn a,!).

Se poate observa ca, in general:

- COA impiedica intr-adevar ca intr-un amfiteatru sa fie programate simultan mai
multe cursuri si ca un acelasi profesor sa fie programat simultan Tn mai multe
amfiteatre; in schimb, COA permite memorarea informatiei ca un acelasi
profesor (student) ar trebui sa se afle simultan in mai multe amfiteatre.

- POA impiedica intr-adevar ca mai multi profesori sa figureze simultan intr-un
acelasi amfiteatru si ca un acelasi profesor sa figureze simultan in mai multe am-
fiteatre, dar POA nu poate obliga profesorii sa fie, la orele prevazute de continu-
tul COA, in vreunul din amfiteatrele in care ar trebui sa-si tina cursurile
(eventual simultan — sic!).

- SOA Tmpiedica intr-adevar ca vreun student sa figureze simultan prezent in mai
multe amfiteatre, dar nu 7l poate obliga ca, la orele prevazute de continutul COA,
sa se afle macar intr-unul din amfiteatrele in care sunt programate cursuri la care
el este inscris.

Tn concluzie, ca si in cazul (E.1.) de mai sus, nici un continut al vreunei
bdr pentru acest exemplu nu va fi cu adevarat valid decat pur intamplator.
(Din punct de vedere relational, chiar si continuturile analizate de noi sunt
valide: joinul tuturor tabelelor elimina orice tuplu aberant ar contine vreuna
din ele, iar definitia proprietatii jfp nu porneste de la continutul
descompunerii ci de la cel al ,relatiei universale”). Deci nici pentru acest
exemplu nu exista vreo solutie relationala corecta.

Dar cel mai grav lucru in legatura cu acest exemplu este faptul ca
problema propusa nu este nici complet, nici precis formulata si ca, in
general, ea nu are solutie (matematica, daramite de modelare relagionala a
datelor?!) !!

Tntr-adevar, sa presupunem ca orice student se poate Tnscrie simultan la
orice cur-suri (asa cum reiese implicit din context, Tn lipsa unei restrictii in
acest sens). Este usor de verificat ca, in general, nu Ti putem garanta ca va
putea participa la toate orele lor: 1l putem cel mult informa despre ce
posibilitati de alegere are n orice moment. Ceea ce inseamna ca, in acest

caz, SOA devine inutila! E drept ca, Tn principiu, ea ar putea memora unde
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anume s-a aflat fiecare student la orice ora: dar, daca impunem
constrangerea explicita ca un student sa nu poata participa decat la cursurile
la care este Tnscris (si anume: (VoeO)(VseS)(VaeA)(3ceC)(3geG)(p1i(0,a)
=C A @,(C,5)=Q), unde ¢@;:G;—>C, 0,: G, > GsiGic O xA G,cCxY9),
atunci nu vom putea me-mora, de exemplu faptul ca in realitate s, a fost la 0,
n as; iar daca impunem aceasta constrangere, bd tot nu ne va putea spune ce
cursuri a frecventat de fapt un student (caci joinul natural intre OSA si COA
nu contine, de exemplu, nici o informatie despre s;)!

Probleme la fel de mari sunt si cu alcatuirea orarului, chiar in ipoteza
simplificatoare ca nu ne intereseaza faptul ca unui student anume i se ofera
sau nu sansa de a putea frecventa regulat toate cursurile la care s-a inscris. Si
n acest caz este usor de verificat ca, daca ne propunem ca obiectiv principal
folosirea spatiului disponibil (amfiteatrele), atunci POA devine inutila: daca
dorim concomitent ca orice ora de curs sa fie acoperita cu un profesor (i.e.
sa impunem constrangerea explicita aditionala: (VoeQO)(VpeP)(VaecA)
(FceC)(@s(c)=p A ¢1(0,a)=C), unde @5 : O — P), atunci tot nu vom putea
memora, de exemplu, informatia ca, in realitate, p; a fost in a; la 0,; iar da-ca
nu avem aceasta pretentie, atunci oricum bd nu ne poate spune ce cursuri a
tinut de fapt un profesor (caci joinul natural intre COA si POA nu contine,
de exemplu, nici o informatie despre p,)! Mai mult, in primul din aceste
subcazuri vom fi probabil adese-ori obligati sa angajam de urgenta noi
profesori si/sau sa platim degeaba salariul unora dintre ei!!

Similar, daca ne stabilim ca obiectiv principal incarcarea profesorilor
disponibili, atunci COA devine inutila (caci putem obtine orarul din POA si
CP). Mai mult, daca dorim concomitent sa putem efectiv tine toate cursurile,
atunci —in general- sau vom fi obligati sa construim (inchiriem) noi
amfiteatre (ziua neavand decét 24 de ore!) sau vom tine unele goale! Ca sa
nu mai vorbim despre faptul ca este perfect posibil ca, Tn acest caz, sa
programam cursuri la care nu s-a inscris nici un student!!

Spatiul nepermitandu-ne dezvoltarea mai multor consideratii pe
marginea acestui exemplu, retinem doar concluzia acestei analize: mai grav
decat oferirea unei solurii gresite la o problema, mai grav inca decat
incercarea de a solutiona o problema cu mijloace teoretice inadecvate, ni
se pare formularea ambigua, incompleta a problemei si, mai ales,
,.-repezirea cu capul inainte” in rezolvarea ei, fara a studia in prea-labil
daca i in ce condirii ea are sau nu solurii. Consideram ca morala acestui
fiasco relational trebuie sa fie urmatoarea: nu orice manipulare sintactica,
oricat de ,,solid” ar fi ea justificata de o teorie de nivel sintactic, nu poate
produce decat intamplator o re-prezentare corecta a semanticii de la care s-a
pornit! Degeaba definitii de noi concep-te, degeaba algoritmi, degeaba
teoreme —oricat de frumoase n sinel- atunci cand premizele abordarii sunt
firave!! Aceste triste constatari, care ar trebui sa puna pe ganduri in mod
serios pe orice fan al modelarii relationale, sunt cu atat mai elocvente cu cét
a-proximativ o jumatate din cap. 5 din [UIl] (dedicat proiectarii bdr)
graviteaza tocmai n jurul acestui exemplu!
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6.3 Problema premizelor universitare

(E.) [Ull]: Fie schema de relatie CSPA, unde C = Cursuri, S = Studenti,
P = Premize, A = Ani, cu df SP—A (un student a absolvit o premiza intr-un
singur an) si dmv ,incastrate” (,,embedded”) C—>>S | P (un student se
poate inscrie la mai multe cur-suri intr-un singur an; un curs poate fi
conditionat de absolvirea mai multor premize; iar absolvirea unui curs poate
constitui 0 premiza a inscrierii la mai multe cursuri; mentionam ca printr-o
premiza se intelege tot un curs). Schema are doar cheia CSPA si admite
descompunerea in FN4 CS, CP, SPA (cu cheia SP) care are proprietatea jfp
si si pastreaza toate dependentele.

Am aratat [Mal,Ma2] ca dmv fincastrate nu se impun obiectiv:
»hecesitatea” lor este doar un rezultat al slabiciunilor MRD, caci atat
conceptul de dmv, cat si presu-punerea existentei unor ,relatii universale”
sunt nejustificat de tari. Acest lucru este trivial verificabil si in cazul
particular al exemplului de fata. Trebuie recunoscut cu onestitate faptul ca
explicatia ce am dat mai sus C—>>S | P modeleaza corect realitatea
considerata si ca aceasta explicatie defineste pur si simplu doua relatii
matematice, una peste C si S, cealalta peste C si P. Lasand la o parte modul
Htranscendent” in care se poate ajunge, in general, la concluzia ca unei
scheme relationale trebuie sa i se adauge o anumita dmv incastrata (singura
indicatie ca ar putea fi eventual nevoie de ase-menea dependente fiind
furnizata doar sintactic, de algoritmul de testare a proprietatii jfp!), sa
aratam doar ca si aceastda schema permite continuturi aberante. Fie, de

exemplu:
C S C P S P A
i S i G St G &
Ci GCs
Cc Gs
G G

Fiecare continut in parte este valid Tn raport cu cheile tabelei respective. Se observa
insa imediat ca acest continut al bd este aberant, caci s; nu ar trebui sa aiba dreptul sa se
inscrie la ¢, (deoarece el nu a absolvit nici una din premizele ¢, si c; necesare a-cestuia).
Cauza este deci de aceeasi natura cu cea semnalata pentru exemplele de mai sus:
proprietatea jfp este prea slaba si nu poate Tmpiedica memorarea de tupli aberanti in
tabelele descompunerii (ba, lucru si mai grav, joinul natural ce intervine in defini-rea
acestei proprietati disimuleaza existenta unor asemenea tupli!). Pe scurt, necazul cu
aceasta descompunere este ca CS nu poate Tmpiedica inscrierea la un curs studenti-lor
care nu si-au luat premizele necesare acelui curs.

Acesta nu este insa singurul necaz cu aceasta schema relationala: ea nu poate im-
pune nici conditia ca multimea premizelor oricarui curs sa fie inclusa in multimea cur-
surilor (de exemplu, c, din SPA, dar nu numai: de unde putem sti oare ca c; din CP este
la randul lui curs?). Si mai grav este Tnsa faptul ca o asemenea schema nu poate
impiedica conditionarile circulare de cursuri! (Mai bine deci ca MRD nu este capabil sa
exprime constrangerea ce ar interzice studentilor inscrierea la cursurile pentru care nu
si-au luat premizele necesare caci, Tn acest caz, nici un student n-ar reusi vreodata sa se
inscrie la c,, ¢, sau cs!!).
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6.4 Problema contraventiilor rutiere

(E.4.) [ZM]: Fie schema de relatie NFMAVPCID, unde N = Nrinmatriculare, F =

Fabricant, M = Model, A = An, V = Valoare, P = Proprietar, C = Carnet, | = Incilcare-
LegeCirculatie, D = Datalncalcare, cu dependentele:
Di: N—>F
D,: N—>A D;: N—>M
D, N>V
Ds: N—>P
Ds: N—C D;: N—>>I1D
Dg: FAM—V
Dy: FAM—>>NPCID Dio: P—C D.: P—>>ID

Dy, P—>>NFAMV
D13: C—P
Dy C—>>1D D,s: C—>>NFAMV

Credem ca cititorul este de aceeasi parere cu noi: in fata unei asemenea liste de
dependente, inainte de a analiza solutia relationala a acestei probleme este preferabila
analizarea punerii ei! Numarul mare si complexitatea unora dintre dependentele aser-
tate (de cata imaginatie, de cata munca o fi fost nevoie pentru abstractizarea Dy, D, si
D1s?!) ne pun pe ganduri: ce vrea sa spuna fiecare Tn parte? sunt oare toate justificate?
sunt ele consistente? modeleaza ele oare corect realitatea avuta in vedere? Singurele
informatii suplimentare furnizate de autori [ZM] sunt doar ca se doreste ca bd sa ofere
date despre:

- fabricantul, modelul, anul de fabricatie si proprietarul fiecarei masini Thmatri-

culate

- valoarea curenta a fiecarui tip de masina

- carnetul de conducere al oricarei persoane, precum si posesorul oricarui carnet

- istoria tuturor incalcarilor legii circulatiei (cod contraventie, data contraventiei)

de catre orice sofer.

Cu D, la Ds putem fi de acord la prima vedere: orice masina inmatriculata este de un
unic model, a fost produsa ntr-un unic an de catre un unic fabricant, are o unica valoare
si se afla in posesia unui unic proprietar. D¢ ne starneste insa primele dubii: in ce sens Ti
asociem unei masini un unic carnet de conducere? Tn general, ea poate fi condusa de mai
multi soferi (chiar la un acelasi drum!). Este oare vorba despre carne-tul proprietarului
ei (care este, intr-adevar unic)? Daca da, de ce nu 1l asociem proprie-tarului, urmand ca,
la nevoie, si stabilim legatura intre masina si carnetul acestuia prin tranzitivitate?
(Lucru canonic si in limbaj natural, caci intrebarea ,,Ce carnet de con-ducere are masina
m?” este lipsita de sens si nimeni nu ar ghici ca, de fapt, am vrut sa intrebam ,,Ce carnet
de conducere are proprietarul masinii m?”).

D; este si mai ciudata: oare chiar se doreste memorarea istoriei tuturor contraven-
tillor savarsite la volanul tuturor masinilor? (caci nu ne putem inchipui totusi ca masi-
nile Tncalca singure vreo lege!). Si daca este asa, nu ar fi mai normal sa memoram si
soferii care le-au comis? (sau se doreste cumva interzicerea dreptului de circulatie al
masinilor la volanul carora s-au comis prea multe contraventii? sic!).

D ne obliga la prima revenire asupra acceptului dat initial dependentelor D; la D-.
Tn mod clar, D, a fost listata doar din dorinta de a aserta cat mai multe dependente cu
putinta (toate?)! Ea este desigur redundanta (si nu doar semantic: si sintactic ea poate fi
derivata din D,, D,, D3 si Dg!). Mai mult, simtim in acest moment nevoia abstractizarii
unui nou obiect de modelat in aceasta bd: tipul unei masini. Definim un tip de masina ca
fiind clasa de echivalenta a tuturor masinilor de un acelasi model, produse intr-un
acelasi an de catre un acelasi fabricant. Relational, putem modela aceasta con-siderand
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atributul T = Tip si inlocuind D, la D, si Dg cu: N—>T, T-V si T<->FAM (unde X<>Y
constituie o abreviere pentru X—Y A Y—X).

Chiar nlocuind FAM cu T 1n partea stanga a Dy, vom fi totusi obligati sa respiram
adanc (si indelungi minute!) dupa terminarea ,,rostirii intelesului” ei: oricare ar fi ma-
sinile m; si m, de un acelasi tip t, exista 0 masina m; astfel incat ori ea are acelasi nu-
mar de inmatriculare, acelasi proprietar, care are acelasi carnet (sic!) si la volanul ei s-au
savarsit aceleasi contraventii, la aceleasi date ca si pentru m; si, in acelasi timp, ea este
ce acelasi tip si a costat la fel cu m, (sic!), ori ea (m; pentru cei ce au uitat deja de unde
am plecat!) are acelasi numar de inmatriculare, acelasi proprietar, care are ace-lasi
carnet (re-sic!) si la volanul ei s-au savarsit aceleasi contraventii, la aceleasi date ca si
pentru m, si, in acelasi timp, ea este de acelasi tip si a costat la fel (re-sic!) cu m;.
Marturisim ca, ajunsi prima oara in acest punct al analizei de fata, nu ne-am putut abtine
de la un hohot de ras morometian! Sa fi fost de vina abordarea relationala a modelarii
datelor in general? sau, Tn particular, acest nefericit concept zis dmv? sau a-ceasta
utilizare a lui de catre autori [ZM]? Probabil toate laolalta!

Am pomenit deja (la (E.)) ca dmv este inutil de ,,tare” si ca mult mai potrivita ni se
pare utilizarea Tn loc a conceptului consacrat de relatie matematica. Ridicandu-ne
corespunzator de la nivelul relational la cel semantic, matematic, fraza de mai sus ar
vrea sa ne spuna ca fiecarui tip de masina i se asociaza o multime de masini de acel tip,
fiecare dintre acestea aflandu-se Tn posesia cate unui proprietar, care proprietari au
fiecare cate un carnet de conducere si au savarsit contraventii la diverse date. Trebuie
recunoscut ca, si la acest nivel, asertarea D, este tot ridicola: ea ne spune in fond doar ca
surjectia canonica N—T nu este injectival (ceea ce, este drept, ne intareste inca o data
convingerea ca am facut bine sa tipizam masinile si ca relatia de echivalenta con-
siderata cu acel prilej nu aduce cu sine doar avantaje sintactice, de eleganta a formali-
zarii, ci chiar corespunde semanticii realitatii de modelat). Acest lucru fiind trivial in
general, el nu merita explicitat (nu ne-ar ajunge o viata intreaga sa caracterizam un
singur obiect daca ne-am apuca sa Tnsiram tot ceea ce el ar putea fi dar nu este!).

Dy, confirma presupunerea ce am facut cu ocazia analizei Dg (si cum nimic de aici
incolo nu o va infirma, vom putea elimina linistiti si D din formularea problemei: atat
semantic cat si sintactic ea se deduce tranzitiv din Ds si Do!). Dy; ne spune ca, in ge-
neral, un proprietar de masina poate incalca legea circulatiei de mai multe ori, eventual
in acelasi mod, dar la diverse date. Sa admitem ipoteza simplificatoare ca nu ne
intereseaza cazurile n care un acelasi sofer a incalcat aceasta lege Tn acelasi mod de mai
multe ori intr-o aceeasi zi (in caz contrar, n-am avea decat sa memoram asociat si ora
contraventiei). Dar de ce oare ,,proprietar” si nu ,,sofer”, asa cum este cazul nu nu-mai
n realitate, ci si in specificatiile informale a problemei din [ZM]? Mai ales ca, probabil,
chiar si la dansii poti fi sofer fara a fi proprietar de masina si viceversa (ma-car
temporar!).

In consecinti, noi am abstractiza si submultimea Soferi (unde, evident, intr-un
model al datelor mai evoluat, atat Soferi cét si Proprietari ar fi incluse intr-o multime de
Oameni). IdentificAnd elementele acestei noi submultimi prin intermediul injectiei S =
Soferi, putem Tnlocui D;; prin S—>>ID asa cum este normal (sau, eventual, prin
SN—>>ID daca intereseaza realmente si masinile la al caror volan s-a comis fiecare
contraventie in parte). Similar, D;, se poate inlocui prin mult mai naturala S—C. De
remarcat in plus ca oricum, chiar daca rescriem astfel Dy, si Dy; sau nu, ridicola D,
devine inutila semantic de Tndata ce consideram D,; si vom renunta deci si la ea (sigur
ca si sintactic ea se poate deduce din Ds si Dyy!).

Invitam cititorul sa analizeze Dy, n detaliu singur (noua ne-a ajuns Dy!!); semantic,
ea ne spune ca un proprietar poate poseda simultan mai multe masini (nu neaparat de
acelasi tip). Si aceasta informatie este insa triviala: daca nu asertam si P—N, urmeaza in
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mod evident ca N—P nu este injectiva (in general, relatia inversa unei functii nu este
functionala!). Deci nu este nevoie nici de D;s,.

Dy; trebuie inlocuita cu C—S. Chiar daca nu facem aceasta inlocuire, avand n ve-
dere si Dy, rezulta oricum ca Dy, si Dys sunt la randul lor inutile atat semantic cat si
sintactic (prima, n virtutea Dy;; cea de a doua, in virtutea D,,, care tocmai am vazut ca
este inutila Tn virtutea Ds!). Si uite asa, din inutilitate Tn inutilitate, s-au scris 15 de-
pendente din care merita sa pastram doar 8!!

Recapituland, din punct de vedere semantic (i.e. al modelarii datelor) Dy, Dg, D7, Dy,
D1y, D4 si Dys sunt inutile. Si, in mod evident, nu MRD 1in sine este de blamat pentru
aceasta. trebuie sa ne punem atunci intrebarea daca macar din punct de vedere sintactic
(i.e. al proiectarii bd) ele nu sunt cumva necesare (ceea ce ar fi in defavoarea
metodologiei de proiectare propusa de autori [ZM], dar i-ar scuza din punct de vedere al
modelarii). Cititorul poate Tnsa verifica ca algoritmul de proiectare propus in [ZM] nu
are nici el nevoie de aceste dependente (ci, asa cum ne-am fi si asteptat, le elimina pe
toate — cu un consum desigur inutil de timp si resurse calculator!), lucru de altfel vizibil
si Tn descompunerea obtinuta ca solutie, descompunere in care nici una din aceste
dependente nu se reflecta.

Desigur ca apare legitima intrebarea la ce bun sa complici lucrurile intr-atat (si intr-
un asemenea hal!) Tncat aproape sa dublezi in mod inutil formularea unei probleme ,,de
jucarie”, atat de simpla in fond? Cum am mai putea stapani modele adevarate, cu mii de
atribute si sute de dependente [Mal] daca am proceda la fel? Este oare indicata asertarea
tuturor dependentelor ce ne ,,trec prin cap”? Sau, si mai rau, trebuie oare sa incercam
toate combinatiile posibile de atribute pentru a lista inchiderea tranzitiva a
dependentelor existente (sic!)? Desigur ca raspunsul la aceste ultime doua intrebari
trebuie sa fie (categoric!) negativ: militam pentru o analiza aprofundata a problemelor
de modelat, pentru o formulare corecta, cat mai concisa si eleganta cu putinfg a
fiecareia dintre ele. Desigur ca, din cand in cand, putem gresi inclusiv prin asertarea
unor informatii redundante. Dar de aici si pana la dublarea inutila a dimensiunii mo-
delului este un pas urias ce merita evitat! (mai ales ca daca reunim toate df cu aceeasi
parte stanga raportul util/superfluu devine si mai dezastruos: 4/11, i.e. pentru fiecare
doua constrangeri necesare au fost adaugate Th medie alte 5,5 inutile!).

Tn concluzie, chiar in termeni relasionali, acest adevarat contraexemplu de mode-
lare a datelor ar trebui reformulat astfel: fie schema de relatie NTFMAVPSCID, cu
dependentele:

D;’: N—>TP (0 masina apartine unui singur tip si are un unic proprietar)

D,’: T->FMAV (un tip este caracterizat de tripletul fabricant, model, an de fabrica-
tie al masinilor si are un unic pret)

D;’: S<>C (un sofer are un unic carnet de conducere, care este numai al sau)

D,’: S—>>ID (un sofer poate savarsi o0 multime de incalcari ale legii circulatiei, la
diverse date calendaristice).

Desigur ca nici aceasta formulare relationala nu modeleaza cu acuratete realitatea
avuta in vedere: ea nu surprinde nici echivalenta ce calculeaza elementele multimii i-
dentificate de T (reprezentate doar de D;’, care abstractizeaza surjectia canonica aso-
ciata, dar fara pastrarea informatiei despre aceasta natura a semanticii sale, lucru im-
posibil de exprimat in MRD) si nici faptul ca multimile ale caror elemente sunt identi-
ficate de P, respectiv S trebuie sa fie incluse ambele intr-o aceeasi multime (de oa-
meni).

Solutia de proiectare oferita de autori [ZM] este descompunerea VFMA, NF, NA,
NM, PC, PID, NP: ea este in FN4, pastreaza toate dependentele si are proprietatea jfp.
Intamplator, fie ca analizam aceasti solutie, fie pe cea clasica echivalenti (i.e. VFMA,
NFMA, NPC, PID), fie solutia reformularii date de noi mai sus (i.e. NTP, TFMAV, SC,
SID) bd corespunzatoare nu pot memora continuturi aberante. Dar acest lucru nu
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constituie un merit al abordarii relationale ci se datoreaza doar trivialitatii problemei
propuse!

6.5 Principalele limite ale modelarii relationale a datelor

Abordarea relationala a modelarii datelor Tsi leagana utilizatorii in iluzia ca, even-
tual ajutati de calculator, ar putea proiecta orice bd avand doar o viziune simplista si
superficiala asupra ei. Speram sa fi reusit prin cele cateva contraexemple de modelare
discutate Tn acest articol sa demonstram ca ,,solutiile” astfel obtinute nu pot fi decét la
fel de superficiale si simpliste.

Convingerea noastra este ca, pentru a putea reprezenta satisfacator realitatea intr-o
bd, modelele datelor trebuie sa Tncorporeze mult mai multa matematica decat MRD.
Pentru utilizarile curente (gestiune economica, administrativa, tehnologica etc.) este
suficienta teoria elementara a multimilor, relatiilor si functiilor [Ma2]. (Insi, de Tndata
ce vom fi confruntati cu proiectarea de bd stiintifice sau de reprezentarea cunostinte-lor,
deja apanaj al inteligentei artificiale, va trebui sa apelam si la teoriile matematice
modeland domeniile respective [Mal].)

Consideram ca trecerea la utilizarea de astfel de modele ale datelor este posibila si,
mai mult, constituie unica alternativa demna de avut in vedere: pe langa faptul (trivial!)
ca matematica este un limbaj universal, iar teoria elementara a multimilor, relatiilor si
functiilor este predata in scoala generala azi obligatorie aproape pretutindeni, nici nu
intrezarim vreo abordare Tn acelasi timp corecta si fructuoasa a modelarii datelor care
sa-gi permita sa ignore sau sa nu foloseasca adecvat matematica cunoscuta!

Se considera (pe buna dreptate!) ca, pentru a fi satisfacatoare, solutia proiectarii
trebuie sa ,,pastreze dependentele” (pd) [UIl]. De asemenea, schema obtinuta trebuie sa
satisfaca si proprietatea jfp [Ull]. Desi teoria proiectarii bdr demonstreaza [UIl] ca:

- nu intotdeauna exista solurii care sa satisfaca ambele aceste ceringe (i.e. pd si

Y,

- chiar in cazul existentei solutiilor satisfacand aceste cerinte, nu toate au vreun

corespondent ,,intuitiv” (,,inteles semantic™); si ca

- proprietatea jfp nu previne, in general, memorarea de tupli aberanfi in

conginutul bd (lucru considerat, e drept, ca un ,,avantaj al descompunerii” [UIl]
sic!) si

- desi MRD impune limitari severe de modelare (ex.: nu sunt permise mai multe

dependente de acelasi tip intre aceleasi doua atribute!), literatura evita n
general recunoasterea inadecvarii acestei abordari a modelarii datelor.
Dimpotriva, prin proliferarea de noi si noi tipuri de dependente (fiecare reusind
sa formalizeze re-zolvarea inca unui exemplu particular de modelare!), de FN
asociate acestora si de algoritmi de aducere a schemelor in aceste FN, se
acrediteaza din ce in ce mai mult ideea ca modelarea datelor se poate face in
termeni relationali (si Tnca asistata de calculator!).

lata si cateva alte reflexii pe marginea acestor patru exemple celebre de modelare si
proiectare a bdr intélnite Tn literatura: fiecare in parte ilustreaza toate cele trei teze deja
formulate in rezumatul articolului, insa operam o distinctie pur didactica intre ele
considerand ca (E.1.), desi extrem de simplu, nu are solutie relationala; (E.2.) si (E.3)
sugereaza ca problemele de modelat trebuiesc analizate mult mai in profunzime decat se
obisnuieste, de obicei, in abordarea relationala; in fine, (E.4) se vadeste a fi un adevarat
contraexemplu de modelare a datelor.

Nici unul din aceste exemple nu are solutii adecvate in MRD; pentru toate este
necesara considerarea unei multimi de constrangeri mult mai largi decat dependentele
(dar si a unui cu totul alt tip de model al datelor!): avem in vedere, in special, comuta-
tivitati de diagrame precum si egalitati (incluziuni) de imagini si preimagini de functii si
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relatii [Mal]. O analiza mai detaliata a acestor exemple (ca si a altora), insotita de
solutionarea lor intr-un model al datelor bazat pe teoria elementara a multimilor, rela-
tiilor si functiilor poate fi gasita in [Ma2].

Concluzia ce am dori sa se impuna de la sine Tn urma prezentarii acestor contra-
exemple este urmatoarea: modelarea datelor trebuie facuta la un nivel ierarhic superior
MRD, in termenii unui model ,,infologic” (,,semantic”). Doar implementarea ,,da-
talogica” a acestuia va face uz (si) de modelul relational (caci cea mai naturala repre-
zentare a grafurilor de relatii / functii ce nu pot fi specificate analitic o constituie, intr-
adevar, tabelele).

Nivelul ,,datalogic” al oricarei bd trebuie sa ramana transparent atat proiectantului
cat, mai ales, utilizatorului acesteia: nu numai pentru a-l scuti de ,,navigari” laborioase
(si necesitand cunostinte de specialitate), ci, Tn special, pentru a-i interzice accesul di-
rect la tabele [Mal], [Maz2].

Modelul relational a oscilat multa vreme intre doua strategii (in esenta echivalente)
de modelare a datelor, ambele pur sintactice:

» strategia ascendenta a "sintetizarii” schemelor de relatie dintr-o multime de

atribute, respectiv

» strategia descendenta a "descompunerii™ unei unice relatii "universale", alcatuite
din multimea tuturor atributelor, in mai multe scheme de relatie.

Cel de-al doilea tip de strategie s-a impus in timp tot din considerente pur sintactice,
legate Tn esenta de descoperirea unor algoritmi de descompunere cu performante
superioare celor de sinteza.

De remarcat ca atributele sunt privite in abordarea relationala drept nume pentru
multimi de valori ("domeniile relagiilor”) si ca scopul comun al sintetizarii si
descompunerii 1l constituie obtinerea "automatizabila" a unei colectii de scheme
relationale Tntr-o anumita forma normala. La randul lor, formele normale sunt introduse
ca garanti ai satisfacerii "automate” a unor multimi de constrangeri de anumite tipuri
("dependenze™).

Modelarea relationala a datelor are meritul incontestabil ca atrage pentru prima oara
atentia asupra faptului ca proiectarea "ad-hoc™ a schemelor de fisiere conduce in general
la aparitia anomaliilor de actualizare. "Netratate", acestea induc pierderi si/sau alterari
de informatii; tratamentul lor ulterior implica costisitoare tranzactii procedurale, ce
inseamna atat timp si efort de programare, cat si timp suplimentar de executie a
programelor aferente. Tn consecinti, abordarea relationala propune prevenirea acestor
anomalii printr-o proiectare riguroasa a schemelor de fisiere, care sa ia in considerare si
constrangerile de integritate impuse de "realitatea” domeniilor modelate.

Tn plus, bazandu-se pe o uniformizare simplificatoare (“aplatizarea" realizata de
prima normalizare), pe formalizarea relationala a fisierelor si pe dependentele
abstractizand anumite tipuri de constrangeri de integritate, modelul relational Tsi
propune initial sa ofere o proiectare algoritmica, efectiv si eficient calculabila, a
schemelor de relatii in diferitele forme normale aferente dependentelor.

Aceasta abordare a modelarii datelor are insa limitele ei, atat din punct de vedere
sintactic, cat si semantic. Enumeram in continuare doar pe cele de esenta:

e intai si intai, pe cat este de adevarat faptul ca relatiile (cu tuplii si atributele lor)
constituie o abstractizare excelenta a fisierelor de date, pe atat de putin evident
este acela ca fisierele ar constitui o abstractizare multumitoare a semanticii
oricarui domeniu de interes al "realitatii”, chiar insotite fiind de constrangeri de
integritate; simplitatea relasiei ca unica "unealta" de modelare constituie,

“ Desi nu este circumscrisa "staticii" modelarii, ci "dinamicii" tranzactionale asupra modelelor rezultate,
se cuvine desigur a mentiona si aici contributia suplimentara esentiald a modelului relational in
formalizarea duala a interogarilor, atat algebrica cét si logica de ordin Intdi. Aceasta a permis nu doar
obtinerea de algoritmi optimizati de calcul al raspunsurilor pentru clase importante de intrebari, ci si
semnalarea eventualelor ambiguitati in formularea lor.
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desigur, un urias avantaj sintactic, dar induce o inevitabila sardcie semanticq,
insuficient atenuabila prin adaugarea dependenyelor;

e apoi, s-au putut defini forme normale doar pentru cateva tipuri particulare de
constrangeri; in plus, nici una dintre aceste forme normale nu este pe deplin
mulzumitoare (Tn sensul ca nu asigura nici macar garantarea satisfacerii tuturor tipurilor
de constrangeri formalizate ca dependente);

e mai mult, nu se poate in general obtine o schema de bd Tn orice forma normala
dorita, pornind de la orice multime de dependente, iar in destule dintre cazurile
particulare in care acest lucru este totusi posibil, algoritmii de calcul afereni sunt
exponenyiali sau polinomiali (dar tot foarte lenti pentru aplicatii "reale”, chiar si in al
doilea caz, deoarece polinoamele au grad mare); mai mult, majoritatea algoritmilor
sunt nedeterministi, revenind tot proiectantului aplicatiei sa aleaga dintre mai multele
solutii calculate pe aceea care i se pare ca ar avea cel mai mult "sens";

e in sfarsit, lucru deja semnalat in capitolul 3, consideram ca este extrem de
graitoare Tmprejurarea ca cea mai inalta forma normala a MRD este definita
doar n termeni de chei si constrangeri de domeniu si este caracterizabila strict
in termeni de anomalii si nu in cei ai vreunui tip de dependenta (fie el FD,
DMV, DJ etc.)!
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7. Limbaje relationale

Sectiunea 4 descrie rolul important jucat de limbajele de interogare n teoria si
practica bazelor de date relationale. Aceasta sectiune este dedicata unei analize
aprofundate a principalelor tipuri de asemenea limbaje. Subsectiunea 7.1 contine cateva
definitii generale. Sectiunea 7.2 introduce restul operatorilor care, impreuna cu cei trei
deja definiti in Sectiunea 4, completeaza prezentarea algebrei relasionale (AR),
principalul exponent al clasei limbajelor procedurale (i.e. ale caror expresii descriu,
pas cu pas, calculele necesare pentru obrinerea raspunsului la o interogare).
Subsectiunea 7.2.1 descrie puterea expresiva a algebrei relationale, caracterizandu-i
capacitatea de extragere a informatiilor dintr-un continut oarecare al unei baze de date.
In Sectiunea 7.3 este introdusa clasa limbajelor declarative: bazate pe calculul
predicativ de ordin intai, ele permit formularea interogarilor prin specificarea
proprietarilor pe care trebuie sa le aiba rezultatele acestor. Astfel, subsectiunea 7.1
prezinta calculul relagional al domeniilor (CRD), al carui stralucit reprezentant este
limbajul QBE; subssectiunea 7.1.1 atrage atentia asupra unei slabiciuni a unui asemenea
limbaj si propune o versiune imbunattita ce o elimina. Tn subsectiunea 7.1.2 se studiaza
puterea expresiva a limbajelor bazate pe calculul predicatelor; in esenta, ea se dovedeste
a fi aceeasi cu cea a AR, ceea ce conduce la definirea notiunii de completitudine a
limbajelor. Tn subsectiunea 7.2 este prezentati cea de-a doua subclasa, ce sti la baza
limbajelor de tip Quel si SQL*': calculul relasional al tuplilor (CRT).

Sectiunea 7.4 discuta limitarile puterii expresive a limbajelor de interogare
relationale, prezentdnd exemple de tipuri de interogari importante ce nu pot fi
specificate cu ajutorul acestor limbaje, in timp ce 7.5 prezinta implicatiile considerarii
valorilor nule in interogari.

7.1 Notiuni preliminare

Pe parcursul acestui capitol presupunem o multime numarabila infinita de atribute
U., ale carei elemente au acelasi domeniu D, ce poate fi finit sau infinit. Presupunem,
pentru simplitate, ca se pot introduce noi atribute oricand este nevoie (desigur ca toate
relatiile, fie ele operanzi sau rezultat, au scheme finite; este insa convenabil sa nu existe
nici o limitare a numarului lor de atribute). A doua presupunere simplificatoare poate
parea limitativa, caci n realitate atributele sunt definite pe mai multe domenii distincte;
pentru rezultatele pe care intentionam sa le discutam in continuare insa, aceasta
distinctie nu ar schimba nimic esential, ci doar ar complica notatiile si prezentarea.

Notam cu Uc®U.) multimea tuturor relatiilor peste orice submultime finita a U..
Data fiind o schema R €, notam cu I(R) multimea tuturor continuturilor (instantelor)
sale posibile.

Definisia 142 Se zice interogare orice functie partial recursiva Q : I(R) > U; daca r
e I(R), Q(r) se zice rezultatul lui Q pentru r.

Observasia 143 Tn majoritatea cazurilor, pentru orice interogare Q existi o multime
finita de atribute X astfel Tncat, daca este definit, rezultatul lui Q este intotdeauna o
relatie peste X; notand cu x'multimea tuturor relatiilor peste X, Q devine astfel o functie
Q:I(R) > X

Interogarile sunt formulate Tn diverse limbaje cu ajutorul expresiilor; fiecare limbaj
are, desigur, propria sa sintaxa (caracterizand expresiile corecte) si semantica (precizand
valoarea E(r), definita sau nu, a fiecarei expresii corecte E pentru orice continut al bd r).
Ca atare, expresiile definesc functii si se zice ca o expresie E reprezinta o interogare Q

7 De fapt, aceste limbaje mostenesc si caracteristici algebrice.
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daca functia definita de E este exact Q. De notat ca, desi interogarile sunt definite pentru
0 anumita schema fixata, este adesea posibila definirea expresiilor peste mai multe
(oricate!) scheme: de exemplu, o expresie algebrica relationala se poate referi la orice
schema ce include toate schemele de relatie mentionate in expresie, fiecare din acestea
trebuind doar sa includa toate atributele mentionate.

Definitia 144 Doua expresii Ei1 si E> (nu neaparat ale unui acelasi limbaj!) se zic
echivalente in raport cu o schema de baze de date R (notatie: E: = E), daca ele
reprezinta aceeasi interogare, adica daca Ei(r) = Ex(r), Vr € I(R).

Observasia 145 In majoritatea cazurilor, definitia de mai sus poate fi relaxata prin
renuntarea la raportare la 0 anumita schema: E: si E2 se zic simplu echivalente (notatie:
E: = Ez), daca ele sunt definite pentru aceeasi multime de scheme si echivalente in
raport cu fiecare dintre acestea.

Definisia 146 Date fiind doua limbaje de interogare L: si L2, se zice ca L. este cel
purin la fel de expresiv ca L. daca pentru orice expresie Ex € L: exista cel putin o
expresie echivalenta E> € L.. L1 si Lz se zic la fel de expresive sau echivalente daca
fiecare din ele este cel putin la fel de expresiv ca celalalt.

7.2 Algebra relationala

Un limbaj se zice procedural daca expresiile sale descriu pas cu pas modul de calcul
al rezultatului (in cazul limbajelor de interogare, pornind de la continutul bazei de date).
Un exemplu de asemenea tip de limbaj 1l constituie algebra relasionala (AR) introdusa
n sectiunea 4. Expresiile ei sunt compuse din operatori asupra relatiilor, iar rezultatul se
construieste aplicand operatorii Tn ordinea fixata de compunerea lor.

Multimea operatorilor relationali include variante ale operatorilor matematici clasici
asupra multimilor (reuniune, intersectie, diferenta), precum si operatori specifici asupra
relatiilor de bd (proiectie, selectie, redenumire, join).

Relatiile sunt multimi de tupli si deci li se pot aplica operatorii teoriei multimilor.
Totusi, pentru a construi expresii complexe ale caror operatori sunt definiti pe relatii,
trebuie sa ne asiguram ca rezultatul fiecarei operatii este de asemenea o relatie, adica o
multime de tupli definiti pe un acelasi set de atribute fixat (si nu pe diverse seturi de
atribute diferite de la un tuplu la altul). De aceea, operatorii relationali de reuniune,
intersecyie si diferensa sunt definiti pe baza celor din teoria multimilor dar cu restrictia
ca operanzii lor sunt definiti peste un acelasi set de atribute.*

Pe langa selecrie, proiecrie si join (definite in sectiunea 4), operatorii relationali
specifici includ redenumirea, plus alti cativa operatori derivati din acestia. Redenumirea
este un operator unar, ce Tsi datoreaza numele faptului ca, intuitiv, schimba numele
atributelor lasand neschimbat corpul operandului.

Definitia 147 Fie o relatie r peste atributele X si o functie injectiva /definita pe si cu
valori Tn X, care atribuie un nou nume fiecarui atribut; se zice redenumirea lui r in
raport cu / relatia: pir) ={t|3I’erali t'[A] =t[/(A)], VAeX}.

Pentru a simplifica notatia, functia /este scrisa de obicei sub forma:

S (A, ..., f(A) « Ay, ..., A, unde Ay, ..., Aceste lista atributelor din X pentru care /
nu este identitatea (adica doar atributele ale caror nume sunt modificate).

Operatorul de redenumire compenseaza rigiditatea operatorilor relationali depinzand
de numele atributelor (precum joinul natural si operatorii proveniti din teoria
multimilor): dupa o redenumire corespunzatoare, reuniunea, intersectia si diferenta pot
fi aplicate asupra oricaror perechi de relatii avand aceeasi aritate; similar, joinurile pot fi

8 Unele abordari propun o restrictie mai slaba, cerand operanzilor sa aiba doar aceeasi aritate; atributele
rezultatului sunt in acest caz ori nedefinite, ori coincid cu cele ale primului operand. Abordarea de fata
garanteaza insa uniformitatea si simetria fara a limita puterea expresiva (lucru datorat introducerii
operatorului de redenumire).
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aplicate asupra unei submultimi sau supermultimi a atributelor comune celor doua
relatii operand.
Exemplul 49 Fie o bd referitoare la arborele genealogic al unei familii de
domnitori, cu urmatoarea schema:

DOMNII(Domnitor, DeLa, La), cheie(La) TATA(Tata, Copil)
PERSOANE(Nume, Moarte, Necropola) MAMA(Mama, Copil)

Figura 54 prezinta un posibil continut al acestei bd pentru familia
Basarabilor. Se observa ca prima tabela are doua chei si cheia straina
Domnitor, iar in ultimele doua tabele fiecare atribut este cheie straina.

O expresie reunind ultimele doua relatii (pentru a obtine astfel parintii
copiilor) trebuie sa faca uz de redenumiri preliminare ca in exemplul
urmator: (El) Prarinte « Tata(TATA) U
PrParinte « Mama(MAMA)

Urmatoarele doua exemple ilustreaza redenumiri necesare in cazul
joinurilor naturale: primul calculeaza perechea parintilor fiecarui domnitor,
in timp ce al doilea selecteaza doar domnitorii ce au domnit pana la moarte
(si ultima lor domnie):

(EZ) TEDomnitor,Tata,Mama(DOM NI |D<lpDomnitoreCopil(TATA)><]
pDomnitoreCOpil(MAMA))
(E3) ﬂNume,DeLa,Moarte(pNume, Moarte «— Domnitor, La(DOMNl |)><HPERSOAN E)

Rezultatele aplicarii acestor expresii asupra bd din figura 54 sunt
prezentate in figura 55.

Cel mai important operator derivat inclus in mod uzual Tn algebra relationala este
theta-joinul (cu specializarea sa, echi-joinul), care poate fi exprimat cu ajutorul selectiei
si joinului natural. Importanta sa rezida Tn capacitatea de a formula mai elegant (sintetic
si expresiv) anumite interogari.

Definitia 148 Fie doua relatii ry(X;) si r,(X;) avand multimi de atribute disjuncte; se
zice theta-join si se noteaza cu r, aoa2 Iz, Unde Aje X; si A,e X,, iar 6 este un
operator de comparatie, o relatie peste multimea de atribute X;X, al carei continut este
alcatuit din tuplii t formati prin combinarea tuturor tuplilor t,e r; si t,e r, cu
proprietatea: t;[A;] 6 L[A].

Evident ca rezultatul theta-joinului de mai sus poate fi obtinut printr-un join natural
(care Tn acest caz este de fapt un produs cartezian!) urmat de o selectie: GAleAZ(r1><r2).

Definizia 149 Un theta-join pentru care 6 = ‘=’ se zice echi-join.

Operatorul theta-join definit mai sus admite urmatoarea generalizare (inspirata din
definitia operatorului de selectie) si anume: r; >k r, este echivalent cu or (ry > ry).

Exemplul 50 Figura 56 prezinta rezultatul urmatorului theta-join asupra bd
din figura 54, care calculeaza copiii domnitorilor Basarabi decedati inaintea
tatilor lor sau in acelasi an cu acestia:

(E4) TEDomnitor,MoarteDomn,CopiI,Moarte((DO M N I INpDomnitor,MoarteDomneNume,Moarte

(P E RSOAN E))><H(Moarte <= MoarteDomn)(pNumeDomneTata(TATA)NpCopik—Nume
(PERSOANE))).

Evident ca aceasta expresie este echivalenta cu urmatoarea:
(E5) G(MoanecMoaneDomn)(TCNumeDomn,MoarteDomn,CopiI,Moarte((DOM NI |N
pDomnitor,MoarteDomneNume,Moarte(PERSOAN E))M(pNumeDomneTata(TATA)><ﬂ
pCopiIeNume(PERSOANE)))).
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PERSOANE(Nume)
Nume

Alexandru Aldea
Ana

Anca

Basarab |
Basarab Tepelus
Clara

Dan |

Dan II

Elena

Elisabeta

Laiota Basarab
Maria

Maria Voichita

Matusa Stefan cel Mare

Mihail |

Mihnea cel Rau
Mircea

Mircea cel Batran
Mircea Ciobanul
Neagoe Basarab
Nicolae Alexandru
Radu cel Frumos
Radu cel Mare
Radu de la Afumati
Radu |

Radu Il Plesuvul
Radu Paisie
Ruxandra

Stanca

Teodosie

Vlad

Vlad Calugarul
Vlad cel Tanar
Vlad Dracul

Vlad Tepes

Vlad Uzurpatorul
Vladislav 11
Vladislav Vlaicu

Moarte Necropola

1436

1352

1386
1431

1477

1511

1420
1509
1447
1418
1559
1521
1364

1508
1529
1384
1427

1530

1495
1512
1447
1477
1396
1456
1377

Céampulung

Cozia

Curtea Arges
Campulung

Dealu
Curtea Arges

Curtea Arges

Snagov

Curtea Arges

MAMA(Copil) Mama < Nume, Copil < Nume,

@ FMama
Mama
Clara
Clara
Elena
Maria
Maria
Maria

Copil

Ana

DOMNII(DeLa, La)Domnitor < Nume,
@ FDomnitor, @}La
DeLa La

Domnitor
Basarab |
Nicolae Alexandru
Vladislav Vlaicu
Radu |

Dan |

Mircea cel Batran
Vlad Uzurpatorul
Mircea cel Batran
Mihail |

Dan Il

Radu Il Plesuvul
Dan Il

Alexandru Aldea
Vlad Dracul
Vladislav 11

Vlad Dracul
Vladislav Il

Vlad Tepes

Radu cel Frumos
Laiota Basarab
Vlad Tepes
Basarab Tepelus
Vlad Calugarul
Radu cel Mare

TATA(Copil) Tata < Nume,

Tata
Basarab |

1310
1352
1364
1377
1384
1386
1394
1396
1418
1420
1424
1426
1431
1436
1442
1443
1447
1456
1462
1473
1476
1477
1481
1495

Basarab Tepelus

Dan |
Dan |
Dan |1
Dan |l
Laiota Basarab

Mircea cel Batran
Mircea cel Batran
Mircea cel Batran
Mircea cel Batran
Neagoe Basarab
Neagoe Basarab
Neagoe Basarab

Anca

Vlad

Vladislav Vlaicu
Radu |

Elisabeta

Matusa Stefan cel Mare Vlad Tepes

Maitusa Stefan cel Mare Radu cel Frumos

Matusa Stefan cel Mare Mircea

Matusa Stefan cel Mare Vlad Calugarul

- Dan Il, Radu Il Plesuvul, Laiotz Basarab, Vlad
Calugarul au domnit, de fapt, de mai multe ori

- au mai domnit, Tnsa extrem de scurt timp fiecare,

Mircea si Basarab IlI.

- Elena, sogia lui Vlad Tepes, a fost fiica lui lancu de
Hunedoara si sora lui Matei Corvin

- Maria Voichifa a fost sofia lui Stefan cel Mare;
Stanca a fost sogia lui Stefaniza, domn al Moldovei,

fiu al lui Bogdan 111

Nicolae Alexandru
Nicolae Alexandru
Nicolae Alexandru
Nicolae Alexandru
Nicolae Alexandru
Radu cel Frumos
Radu cel Mare
Radu cel Mare
Radu cel Mare
Radu |

Radu |

Vlad Calugarul
Vlad Calugarul
Vlad Dracul

Vlad Dracul

Vlad Dracul

Vlad Dracul

Vlad Tepes

Vlad Tepes

1352

1364

1377

1384

1386

1394

1396

1418

1420

1424

1426

1431

1436

1442

1443

1447

1456

1462

1473

1476

1477

1481

1495

1508

Copil < Nume,
@o}T3

Copil

Nicolae

Neagoe Basarab

Dan Il

Vlad

Vladislav Il

Laiota Basarab

Basarab Tepelus

Mihail |

Radu Il Plesuvul

Alexandru Aldea

Vlad Dracul

Teodosie

Stanca

Ruxandra

Vladislav Vlaicu

Radu |

Elisabeta

Ana

Anca

Maria Voichita

Radu de la

Radu Paisie

Mircea Ciobanul

Dan |

Mircea cel

Radu cel Mare

Vlad cel Tanar

Vlad Tepes

Radu cel Frumos

Mircea

Vlad Calugarul

Mihnea cel Rau

Vlad

Figura 54 Bd “Domnitori” si un continut al ei pentru inceputul dinastiei Basarabilor
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(E1)
Parinte
Mircea cel Batran
Nicolae Alexandru
Clara
Nicolae Alexandru
Clara
Laiota Basarab
Radu |
Dan |
Nicolae Alexandru
Maria
Dan Il
Radu cel Frumos
Mircea cel Batran
Vlad Tepes
Vlad Dracul
Matusa Stefan cel Mare
Radu |
Radu cel Mare
Basarab Tepelus
Basarab |
Vlad Dracul
Matusa Stefan cel Mare
Vlad Calugarul
Radu cel Mare
Nicolae Alexandru
Maria
Mircea cel Batran
Radu cel Mare
Neagoe Basarab
Neagoe Basarab
Neagoe Basarab
Vlad Tepes
Elena
Vlad Dracul
Matusa Stefan cel Mare
Vlad Calugarul
Mircea cel Batran
Vlad Dracul
Matusa Stefan cel Mare
Dan |
Dan Il
Nicolae Alexandru
Maria
(E2)

Copil

Alexandru Aldea
Ana

Ana

Anca

Anca

Basarab Tepelus
Dan |

Dan Il

Elisabeta
Elisabeta

Laiota Basarab
Maria Voichita
Mihail 1

Mihnea cel Rau
Mircea

Mircea

Mircea cel Batran
Mircea Ciobanul
Neagoe Basarab
Nicolae Alexandru
Radu cel Frumos
Radu cel Frumos
Radu cel Mare
Radu de la Afumati
Radu |

Radu |

Radu Il Plesuvul
Radu Paisie
Ruxandra
Stanca

Teodosie

Viad

Vlad

Vlad Calugarul
Vlad Calugarul
Vlad cel Tanar
Vlad Dracul
Vlad Tepes

Vlad Tepes

Vlad Uzurpatorul
Vladislav 1l
Vladislav Vlaicu
Vladislav Vlaicu

Domnitor Tata

Vladislav Vlaicu

Radu | Nicolae Alexandru
Vlad Tepes Vlad Dracul
Radu cel Frumos  Vlad Dracul
Vlad Calugarul Vlad Dracul

Nicolae Alexandru

(E3)
Nume DeLa Moarte
Basarab | 1310 1352
Nicolae Alexandru 1352 1364
Vladislav Vlaicu 1364 1377
Radu | 1377 1384
Dan | 1384 1386
Vlad Uzurpatorul 1394 1396
Mircea cel Batran 1396 1418

Mihail 1 1418 1420
Dan 11 1426 1431
Alexandru Aldea 1431 1436
Vlad Dracul 1443 1447
Vladislav Il 1447 1456
Vlad Tepes 1476 1477

Vlad Cilugarul 1481 1495
Radu cel Mare 1495 1508

Mama
Maria
Maria
Matusa Stefan cel Mare
Maitusa Stefan cel Mare
Maitusa Stefan cel Mare

Figura 55 Rezultatele expresiilor (E1), (E2) si (E3) asupra bd din figura 54

Domnitor
Vlad Dracul

1447

MoarteDomn

Moarte
1447

Copil
Mircea



Figura 56 Rezultatul theta-joinului (E4) asupra bd din figura 54

Interogarile sunt formulate Tn algebra relationala cu ajutorul expresiilor construite cu
operatori algebrici ai caror operanzi sunt scheme de relatii si/sau relatii constante.
Exemplul 51 Referindu-ne din nou la relatiile din exemplul 142, urmatoarea
expresie calculeaza copiii domnitorilor (vezi si rezultatul ei pentru bd din
figura 54 in figura 58):
(E6) TlDomnitor, Copil (DOMN“ ><[ {ODomnitor eTata(TATA)).

Considerand relatia constanta din figura 57, urmatoarea expresie
calculeaza relatia cu doua atribute din figura 58, Tn care se asociaza fiecarei
capitale domnitorul care a stabilit capitala in orasul respectiv:

(E?) TlDomnitor, Capitala (CAP'TALE ><[DeLa <AnAAn<lLa DOMN”)

Tn sfarsit, urmatoarea expresie calculeaza domnitorii care au abdicat sau au
fost detronati:

(E8) TEDomnitor,La,Moarte(GMoane>La(DO MNI |MpNume « Domnitor(P ERSOAN E))) .

Figura 58 prezinta rezultatul acestor expresii pentru bd din figura 54.
Figura 59 prezinta o bd similara celei din figura 4, dar pentru dinastia
Musatinilor, figura 60 prezinta capitalele Moldovei, iar figura 61 rezultatele
acelorasi expresii aplicate insa acestor noi date (din figura 59).

7.2.1 Puterea expresiva a algebrei relationale

Este rezonabil sia ne intrebam deja daca algebra relationala este suficient de
puternica pentru a exprima toate interogarile cu putinta. Vom incerca sa raspundem la
aceasta intrebare spre sfarsitul capitolului; Tn aceasta sectiune caracterizam relatiile ce
pot fi obtinute drept rezultat al expresiilor algebrice relationale aplicate asupra
continutului unei bd oarecare fixate. Se va dovedi ca se pot astfel genera toate relatiile
“Ccu sens”, ceea ce va constitui o confirmare a importantei algebrei relationale privite ca
limbaj de interogare.

Se impune de la inceput urmatoarea precizare (care va fi aprofundata in subsectiunea
7.2): 1n contextul curent, caracterizam ceea ce se poate extrage din continutul unei bd si
nu interogarile ce pot fi exprimate in algebra relationala.

Pentru a simplifica discutia, presupunem ca nu este definita nici o ordine peste
domeniul comun D al tuturor atributelor; ca atare, selectiile implica doar operatorii de
egalitate si neegalitate.

O prima caracteristica a operatorilor algebrei relationale este aceea ca ei nu pot crea,
ci doar selecta valori: o valoare apare in rezultatul unei expresii numai daca ea apare
macar intr-unul dintre operanzi.

Definitia 150 Fie un continut fixat r = {ry,..., ra}, n>1, al unei bd oarecare; D, c D
se zice domeniul activ al r daca el contine toate si numai valorile ce apar in r ca valori
ale unor tupli dintr-o relatie.

Rezultatul unei expresii asupra continutului r contine doar valori din domeniul activ
si eventual valori din relatiile constante. Pentru simplitate, in tot restul acestei sectiuni
consideram doar expresii ce nu implica relatii constante. Operatorul de redenumire
poate introduce noi nume de atribute; singura restrictie este aceea ca numele acestora sa
fie distincte Tn cadrul fiecarei relatii. Recapituland, relatiile ce pot fi generate cu ajutorul
expresiilor relationale implicand doar relatii peste un continut de bd r pot avea orice
schema, dar pot contine doar valori din domeniul activ D,.



(E6)

Domnitor

Mircea cel Batran
Nicolae Alexandru
Nicolae Alexandru
Laiota Basarab
Radu |

Dan |

CAPITALE (An) @ |Capitala

Capitala
Campulung Muscel
Curtea de Arges
Targoviste

La Moarte

Capitala An
Cémpulung Muscel 1310
Curtea de Arges 1369
Targoviste 1419
Bucuresti 1558
Figura 57 Capitalele Tarii Roméanesti si anii aproximativi de stabilire a lor
(E7)

Copil Domnitor

Alexandru Aldea Basarab |

Ana Vladislav Vlaicu

Anca Mihail |

Basarab Tepelus

Dan | (E8)

Dan Il Domnitor

Elisabeta Mircea cel Batran

Nicolae Alexandru
Dan Il

Radu cel Frumos
Mircea cel Batran
Vlad Tepes

Vlad Dracul

Radu |

Radu cel Mare
Basarab Tepelus
Basarab |

Vlad Dracul

Vlad Cilugarul
Radu cel Mare
Nicolae Alexandru
Mircea cel Batran
Radu cel Mare
Vlad Tepes

Vlad Dracul

Vlad Cilugarul
Mircea cel Batran
Vlad Dracul

Dan |

Dan Il

Nicolae Alexandru

Laiota Basarab
Maria Voichita
Mihail |

Mihnea cel Rau
Mircea

Mircea cel Batran
Mircea Ciobanul
Neagoe Basarab
Nicolae Alexandru
Radu cel Frumos
Radu cel Mare
Radu de la Afumati
Radu |

Radu 11 Plesuvul
Radu Paisie

Vlad

Vlad Calugarul
Vlad cel Tanar
Vlad Dracul
Vlad Tepes

Vlad Uzurpatorul
Vladislav Il
Vladislav Vlaicu

Dan I

Radu Il Plesuvul
Vlad Dracul
Vladislav 1l
Vlad Tepes
Laiota Basarab

1394
1420
1424
1442
1443
1462
1476

1418
1424
1426
1447
1456
1477
1477

Figura 58 Rezultatele expresiilor (E6), (E7) si (E8) asupra bd din figura 54

Se dovedeste ca oricare dintre aceste relatii se poate obtine folosind cu grija
selectiile. Sa consideram, de exemplu, relatiile ro si r; din figura 62. Este evident ca
relatia r, se poate obtine din r, cu ajutorul urmatoarei expresii:

(Eg) G(F =“SC”) A ((A="loan” A S = “Andrea”) v (A = “Calin” A S = “Monica”)) (ro)-

Principala caracteristica a expresiei (E9) este aceea ca ea construieste rezultatul prin
mentionarea explicita Tn predicatul selectiei a tuturor valorilor necesare. Vom arata spre
sfarsitul sectiunii ca nu exista nici un alt mod conceptual diferit de obtinere a acestui
rezultat. Motivul informal este acela ca in relatia initiala r, nu se pot distinge valorile
atributelor intre ele cu ajutorul tuplului carora le apartin: fiecare din tupli este



PERSOANE(Nume)
Nume

Alexandru
Alexandru cel Bun
Alexandrel

Ana Neacsa
Anastasia

Bogdan

Bogdan |

Bogdan 11

Bogdan lI1
Bogdanel

Elena

Evdochia

lliag

llie

luga Voda

Latcu

Margareta Losoncz
Margareta Musata
Maria

Maria de Mangop
Maria Oltea Basarab
Maria Rares din Harlau
Maria Voichita
Mariana

Matusa Stefan cel Mare
Petru Aron

Petru Il

Petru Musat

Petru Patrascu
Petru Rares
Ringala Maria
Roman |

Roman Il

Sora Petru Musat?
Stefan cel Mare
Stefan |

Stefan II

Moarte Necropola

DOMNII(DeLa, La)Domnitor < Nume,
@ FDomnitor, @}La

Domnitor DeLa La

Bogdan | 1363 1365
Latcu 1365 1374
Petru Musat 1374 1391
Roman | 1391 1394
Stefan | 1394 1399
luga Voda 1399 1400
Alexandru cel Bun 1400 1432
lliag 1432 1433
Stefan Il 1433 1435
lliag 1435 1442
Stefan 11 1442 1447
Roman 11 1447 1448
Petru Il 1448 1449
Bogdan 11 1449 1451
Petru Aron 1451 1452
Alexandrel 1452 1455
Petru Aron 1455 1457
Stefan cel Mare 1457 1504

TATA(Copil) Tata = Nume, Copil < Nume,
o |Tata

Tata

Alexandru cel Bun

Alexandru cel Bun

Copil
lliag
Stefan Il

Alexandru cel Bun
Alexandru cel Bun
Alexandru cel Bun

Bogdan 11
Matusa Stefan cel Mare
Petru Aron

1496  Bistrita
1432  Bistrita
Bistrita
Radauti
1407  Radauti
1365  Radauti
1451  Radauti
1517 Putna
1477 Putna
1467
1445
1472 Putna
1400
1374  Radauti
1410 Baia
1393  Siret
1518  Putna
1477 Putna
1511 Putna
1470
1391  Réadauti
1480 Putna
1546 Probota
1394  Radauti
1504  Putna
1399  Radauti
1447

MAMA(Copil) Mama < Nume, Copil < Nume,

Mama

Ana Neacsa
Anastasia

Evdochia

Evdochia

Evdochia

Margareta Musata
Margareta Musata
Margareta Musata
Maria de Mangop
Maria de Mangop
Maria Oltea Basarab
Maria Rares din Harlau
Maria Voichita
Maria Voichita
Mariana

Sora Petru Musat?
Sora Petru Musat?

@ FMama
Copil
lliag
Alexandru cel Bun
Alexandru
Elena
Petru Patrascu
Petru Musat
Roman I
Sora Petru Musat?
llie
Bogdanel
Stefan cel Mare
Petru Rares
Bogdan I11
Maria
Petru Aron
Stefan |
luga Voda

Alexandru cel Bun Petru Il

Bogdan | Latcu

Bogdan I Margareta Musata
Bogdan I Stefan cel Mare
lliag Roman I

llias Alexandrel
Roman | Alexandru cel Bun
Roman | Bogdan

Stefan cel Mare Alexandru

Stefan cel Mare Elena

Stefan cel Mare Petru Patrascu
Stefan cel Mare llie

Stefan cel Mare Bogdanel

Stefan cel Mare Bogdan 111

Stefan cel Mare Maria

Stefan cel Mare Petru Rares

- lliag, Stefan 11, Alexandrel si Petru Aron au
domnit, de fapt, de mai multe ori

- lliag si Stefan 1l au domnit Tmpreuna intre
1436-1442, primul in jumgtatea nordica, al
doilea in cea sudica, Stefan Il fiind considerat
vasal al lui llias

- numele surorii lui Petru Mugsat care se
presupune ca era mama domnilor Stefan 1 si luga
Voda nu ne este cunoscut

- Matusa lui Stefan cel Mare (al carei nume nu
ne este cunoscut) a fost mama lui Vlad 7epes

- Maria Voichirsa, ultima sofie a lui Stefan cel
Mare, a fost fiica domnului muntean Radu cel
Frumos

- Elena, fiica lui Stefan cel Mare, s-a casatorit in
1483 cu lvan cel Tanar, fiul Marelui Cneaz al
Moscovei Ivan 11

Figura 59 Bd *“*Domnitori’ si un conginut al ei pentru inceputul dinastiei Musatinilor




CAPITALE (An) @ |Capitala

Capitala An

Siret 1363

Suceava 1375

lasi 1650

Figura 60 Capitalele Moldovei si anii aproximativi de stabilire a lor

(E6) (E7)
Domnitor Copil Domnitor Capitala
Stefan cel Mare  Alexandru Bogdan I Siret
Roman | Alexandru cel Bun Petru Musat  Suceava
Ilias Alexandrel
Roman | Bogdan (E8)
Alexandru cel Bun Bogdan Il Domnitor La  Moarte
Stefan cel Mare  Bogdan IlI llias 1433 1445
Stefan cel Mare  Bogdanel llias 1442 1445
Stefan cel Mare  Elena Stefan Il 1435 1447
Alexandru cel Bun llias Petru Aron 1452 1470
Stefan cel Mare  llie Petru Aron 1457 1470
Bogdan | Latcu
Bogdan | Margareta Musata

Stefan cel Mare  Maria
Alexandru cel Bun Matusa Stefan cel Mare
Alexandru cel Bun Petru Aron
Alexandru cel Bun Petru 1l
Stefan cel Mare  Petru Patrascu
Stefan cel Mare  Petru Rares
Iliag Roman Il
Bogdan Il Stefan cel Mare
Alexandru cel Bun Stefan 11
Figura 61 Rezultatele expresiilor (E6), (E7) si (E8) asupra bd din figura 59

rO I’l
Angajat  Filiala Secretara
Cilin SC Monica
loan SC Andreea

Angajat Filiala Secretara
Calin SC Monica

loan SC Monica
Calin IE Monica
loan IE Monica
Cilin SC Andreea
loan SC Andreea
Cilin IE Andreea
loan IE Andreea
Figura 62 O relarie cu valori ce nu pot fi distinse si o0 relatie construita valoare cu

valoare

legat Tn acelasi mod de valorile pentru celelalte atribute. Acest lucru se poate formaliza
spunand ca valorile fiecarui atribut sunt interschimbabile: daca schimbam toate apari-
tiile lui “loan’ cu “‘Calin’ si viceversa se obtine exact aceeasi relatie®.

“* De notat ca aceasta relatie satisface DJ ><](Angajat, Filiala, Secretara)!



La celalalt capat al spectrului, exista cazul in care toate valorile pot fi distinse cu
ajutorul legaturilor dintre ele. De exemplu, in relatia din figura 63 (care memoreaza un
fragment din succesiunea la domnie a primilor Basarabi), fiecare valoare poate fi identi-

I'o
Predecesor Succesor
Basarab | Intemeietorul  Nicolae Alexandru
Nicolae Alexandru Vladislav Vlaicu
Vladislav Vlaicu Radu |
M= pFondator<— Predecesor(nPredecesor(rO)) - pFondator “— Succcesor(nSuccesor(rO))

Fondator
Basarab | Intemeietorul
T AIDoiIea( r N Prondator, AlDoilea « Predecesor, Succesor(ro))
AlDoilea
Nicolae Alexandru
Figura 63 O relarie cu valori ce pot fi distinse si doua expresii ce nu refera nici o

valoare
h(ry)
Angajat  Filiala Secretara
loan IE Monica
Calin IE Andreea
Figura 64 Rezultatul aplicarii unui automorfism
r, = h(rz)
Angajat Filiala
Calin SC
loan SC
Calin IE
loan IE

Figura 65 O relatie invarianta la orice automorfism al relatiei r; din figura 62

ficata cu ajutorul proprietatilor sale: fondatorul dinastiei, Basarab I, nu a urmat nici unui
predecesor din familia sa; Nicolae Alexandru a fost succesorul direct al lui Basarab |
s.a.m.d.

Tn mod corespunzitor, se pot scrie expresii de algebra relationala ce calculeaza
valori fara a mentiona vreuna ih mod explicit; doua dintre acestea sunt de asemenea
prezentate in figura 6

Recapituland, posibilitatea de a distinge ntre valorile unui continut de bd este
cruciala; ca atare, ea este formalizata in cele ce urmeaza.

Definigia 151 O functie partiala h : D — D se zice automorfism al unui continut r de
bd daca:

» eaeste 0 permutare a domeniului activ D si daca

» extinzandu-i definitia la tupli, relatii si continuturi de bd se obtine functia

identitate a continutului r : h(r) =r = 1.(r).

Cu alte cuvinte, un automorfism este o redenumire a valorilor din domeniul activ ce
lasa invariant continutul bd. Tn legatura cu discutia de mai sus, o valoare este
considerata ca fiind posibil de distins intr-un continut de bd daca toate automorfismele
continutului sunt egale cu identitatea asupra ei. Doua valori nu pot fi distinse daca
functia care:

(1) le schimba intre ele si

(2) este egala cu identitatea asupra tuturor celorlalte valori



este un automorfism.

Exemplul 52 Singurul automorfism asupra relatiei r, din figura 63 este
identitatea, ceea ce inseamna ca, intr-adevar, valorile acesteia se pot distinge
unele de celelalte. Dimpotriva, relatia r, din figura 62 admite multe
automorfisme (si anume opt), deoarece pentru fiecare atribut cele doua
valori ale domeniului activ sunt interschimbabile; de exemplu, unul dintre
acestea este urmatorul: h(loan) = Calin, h (Calin) = loan, h(SC) = IE, h(IE) =
SC, h(Monica) = Andreea, h(Andreea) = Monica.

Automorfismele au fost definite cu ajutorul invariantei unui continut al bd; este

interesant de vazut insa si cum se comporta ele n raport cu alte continuturi.
Exemplul 53 Relatia r; din figura 62 este transformata de automorfismul h
din exemplul 52 in relatia din figura 64. Pe de alta parte, relatia r, din figura
65 ramane neschimbata indiferent ce automorfism i s-ar aplica.

Fie C <D, pentru a putea formaliza selectiile implicand constante sunt necesare
urmatoarele doua definitii.

Definisia 152 Orice automorfism care este egal pe C cu identitatea se zice
automorfism C-fix.

Definitia 253 Daca toate constantele aparand in predicatele selectiilor unei expresii
algebrice relationale apartin lui C, atunci se zice ca expresia mensioneaza (cel mult) C.

Cu ajutorul conceptelor introduse pana acum se poate formula teorema principala a
acestei sectiuni:

Teorema 154 Fie r un continut al unei bd si C o submultime a domeniului activ D; al
acestuia; o relatie r se poate obtine ca rezultat al unei expresii algebrice relationale
asupra r mentionand cel mult C daca si numai daca r este invariant la orice automorfism
C-fix peste r.

Tnainte de a o demonstra, merita sa i analizam semnificatia. Sa consideram ntai
cazul C = &: o relatie se poate obtine ca rezultat al unei expresii ce nu mentioneaza nici
0 constantd daca si numai daca ea este invarianta la orice automorfism asupra
continutului bd. Daca consideram legaturile intre valori ca fiind intelesul semantic al
continutului bd, atunci automorfismele reprezinta gradul de “nesiguranta” inclus n
continut, adica distinctiile nedetectabile intre valorile ce il alcatuiesc. Relatiile
invariante la toate automorfismele pastreaza aceasta nesiguranta, in timp ce celelalte
contin informatii ce nu sunt memorate de continutul bd. De aceea, Tn acest caz
particular, teorema poate fi reformulata astfel: Expresiile algebrice relationale pot
construi toate relariile conginand doar informayii ce sunt memorate de conyinutul bd.

Aceasta idee poate fi extinsa la cazul general: folosind constantele in mod explicit, o
expresie poate obtine mai multe informatii din continutul bd, distingand intre valori care
altfel nu ar putea fi distinse intre ele. La limita, daca o expresie mentioneaza toate
valorile unei relatii (precum definitia relatiei r, din figura 62), atunci ea o poate construi,
indiferent de automorfismele asupra continutului acesteia. In acest caz, notand cu C:
multimea tuturor valorilor din r, teorema afirma ca r poate fi obtinut ca rezultat al unei
expresii mentionand C: daca si numai daca r este invariant la orice automorfism Cr-fix
al r; cum orice automorfism C.-fix este identitatea peste r, rezulta ca r este in mod
trivial invariant la orice asemenea automorfism.

Demonstratia teoremei 154 necesita Tnsa alte cateva notiuni si rezultate preliminare.

Fie n valori ci, ..., ¢, din D, si pentru VC < D, fie h;, ..., hn unde m>1, toate
automorfismele C-fixe asuprar.

Definizia 155 O relatie cu n atribute Bcy, ..., Bcnsi m tupli ty, ..., tn cu t)[Bcj] = hi(c)
(adica o relatie Tn care fiecare tuplu descrie valoare cu valoare cate un automorfism) se
zice relasia automorfismelor C-fixe si se noteaza cu rc.

De exemplu, figura 66 prezinta relatia automorfismelor {SC,IE}-fixe pentru relatia
rodin figura 62.



Lema 156 Vr si VC < D, relatia automorfismelor C-fixe rc poate fi obtinuta ca
rezultat al unei expresii algebrice ai carei operanzi sunt relatii din r.

BCdIin Bloan BSC BIE BAndreea BMonica

Calin  loan SC IE Andreea  Monica

loan Calin SC IE Andreea  Monica

Calin  loan SC IE Monica  Andreea

loan Calin SC IE Monica  Andreea
Figura 66 O relasie automorfism

Demonstrasie: Presupunem ca r contine doar o relatie r;; extensia demonstratiei la
oricate relatii este imediata (cu exceptia necesitatii de a introduce notatii mai greoaie).

Presupunem ca r; contine p tupli ty, ..., t, definiti pe q atribute A,, ..., Aq. Intai si
intai construim o relatie care, Tn esenta, este produsul cartezian al lui r; cu el Tnsusi de p
ori; sunt evident necesare pentru aceasta redenumiri adecvate, iar daca presupunem ca
Ci, C,, ..., Cpxg SUNt nume distincte de atribute, atunci aceasta relatie se obtine astfel:

P = pct, ..., Cq AL ..., Aq(I'1) >1...>< PCp-1xq+1, ..., Cpxq <AL ..., Aq(I'1)

Consideram un tuplu t € rp care este juxtapunerea a p tupli distincti: cu exceptia
numelor atributelor, el contine toti tuplii din ry; transformam apoi rp intr-o alta relatie rw
cu ajutorul urmatoarei proceduri, ce se refera explicit la tuplul t:
begin

rw = 1Ip,

fori:=1topxqg-1

do forj:=i+1topxq
do if t[Ci] = t[C]]

then rw:= oci=cj (rw)
else rw:= ocixcj (rw)

end
Cum toate selectiile se fac pe baza valorilor sale, tuplul t apartine rw. De asemenea,

deoarece t contine toti tuplii din ry, el contine si toate valorile din domeniul activ D..
Pentru orice valoare ci, fie Cwx unul din atributele cu proprietatea ca t[C«] = ci; afirmam
ca: la = PBel, ..., Bon < ck1, ..., ckn (TTcke, ..., ckn (Fw)) este relatia
automorfismelor J-fixe rg Demonstram aceasta egalitate cu ajutorul dublei incluziuni:

1. ry < ra. Fie ty un tuplu oarecare al ry; prin definitie, el descrie un
automorfism h cu proprietatea t[Bcj] = h(c), V1< j < n. Cum automorfismele
transforma tuplii lui ry Tn tupli ai ry, iar t este o combinatie a tuplilor lui r;, rezulta ca
tuplul h(t) obtinut prin aplicarea lui h asupra lui t element cu element este de asemenea
0 combinatie a tuplilor din r; si deci apartine lui re (care contine toate aceste combinatii
posibile). De asemenea, automorfismele fiind bijective, ele pastreaza egalitatile si
inegalitatile ntre valori: astfel, h(t) are exact aceleasi egalititi de perechi ca t si deci
apartine lui rw. Avand in vedere ca tuplul obtinut prin restrictia lui h(t) la Cu, ..., Cin
urmata de redenumirea atributelor sale cu Bc, ..., Bcn este exact tg, care apartine deci
lui ra, am demonstrat aceasta prima incluziune.

2. ra C I'y. Fie ta un tuplu oarecare al ra si t; un tuplu al ra obtinut dintr-un tuplu t
al rw; prin constructie, t;[Bcj] = ¢;, V1< j < n. Fie h o functie definita pe D, astfel incéat h
(t1) = ta; deoarece toti tuplii lui ra au aceleasi egalitati de perechi, h este bijectiva. Fie tw
tuplul lui rw din care provine ta: rezulta ca tw = h(t) si deci, cum toti tuplii lui rw se obtin
prin juxtapunerea tuplilor din ry, rezulta ca h este un automorfism. Ca atare, ta = h(t1)
apartine relatiei automorfismelor r,. 1Tn sférsit, pentru orice C = {ci, ..., Cic} < D,
relatia automorfismelor C-fixe rc poate fi obtinuta aplicand asupra ry 0 selectie cu
urmatorul predicat: (Bcjr = Ciz) A ...A (Bcijc = Cic).




g.e.d.
Exemplul 54 Datorita complexitatii calculelor implicate, exemplificarile
procedurii folosite in demonstratia lemei de mai sus pot utiliza doar mici
tabele. Figurile 67 si 68 prezinta doua asemenea exemple.

rl e
'w=o c1¢cz(6 Cl¢CS(G 01¢c4(6c2¢cs((5 c2¢c4(6 <:3¢c4(I’P))))))

Al A Ci C C3 Cs4
Fo 1 2 3 4
1;_) 3 4 1 2 B: B2 Bz Bs
1 2 3 4
3 4 3 4 1 2
C: C: C3 Cy4
1 2 1 2
1 2 3 4
3 4 1 2 Figura 67 Constructia unei relayii a unui automorfism
3 4 3 4
I’l e
I’w=Gc1¢cz(Gc1:cs(Gc1¢04(Gc2¢c3(602¢c4
(ccaca(r?))))))
A A C: C2 Cs P@zg
1
= i g i g B: B2 Bs
3 4 1 2 3
1 3 2
Ci C2 Cs Cs
1 2 1 2
1 2 1 3
1 3 1 2 Figura 68 Constructia unei alte relayii a unui
1 3 1 3 automorfism

Demonstratia Teoremei 154
(<) (si numai daca)

Sa presupunem ca exista o expresie E mentionand C care produce r, adica r = E(r).
Fara a pierde nimic din generalitate (vezi problema 93), se poate presupune ca E implica
doar reuniuni, redenumiri, diferente, produse carteziene si selectii care au numai conditii
atomice (adica de forma A; = A; sau A = ¢, unde ¢ € C). Pentru a demonstra aceasta
prima implicatie, vom folosi inductia dupa numarul de operatori din E, aratand ca
rezultatul lui E este invariant in raport cu orice automorfism C-fix al lui r.

Primul pas al inductiei (corespunzand expresiilor fara nici un operator) este trivial:
expresia este doar o relatie r; € r, care este invarianta la orice automorfism al lui r,
deoarece este element al r.



Pentru al doilea pas al inductiei, presupunem ca operanzii celui mai din afara
operator satisfac cerinta (adica sunt invarianti in raport cu orice automorfism C-fix al lui
r) si aratam ca rezultatul satisface si el aceasta cerinta. Distingem intre diversele cazuri,
in functie de cel mai din afara operator. In toate cazurile consideram un automorfism C-
fix oarecare h al lui r si aratam ca, VteE(r), h(t)eE(r).

e Reuniune: E=E;UE,. Daca teE(r), atunci teE;(r) sau teEy(r). Prin ipoteza
inductiei, in primul caz rezulta ca h(t)eEy(r), iar in al doilea ca h(t)eE,(r); prin
urmare, h(t)eE;(r)u E,(r)=E(r).

e Pentru redenumire, proiectie si produs cartezian demonstratia este similara celei
pentru reuniune.

e Diferenta: E=E;-E,. Prin ipoteza de inductie, h(t)eE,(r); pentru a demonstra
acest subpunct trebuie deci aratat doar ca h(t)zE,(r). Sa presupunem prin absurd
ca h(t)eE,(r). Deoarece tgE,(r), care este finit, iar h este o bijectie asupra
tuplilor, 3t eE,(r) astfel incat h(t) zE,(r), ceea ce contrazice ipoteza ca E,(r) este
invariant la automorfismele C-fixe ale lui r.

e Selecrie cu conditii atomice de egalitate: (1) E=ca-a2(E;) sau (2) E=oa=(E,)
(unde c e C). Daca teE(r), atunci teEi(r) si deci, prin ipoteza inductiei, h(t)
Ei(r). Deoarece teE(r), din definitia selectiei rezulta ori ca t[A;]= t[A;] (in cazul
(1)), ori ca t[A]=c (in cazul (2)). Cum h este un automorfism C-fix, urmeaza ca h
(O[A]= h(O[A2] (in cazul (1)), ori ca h(t)[A]=c (in cazul (2)); Tn ambele cazuri,
rezulta deci ca h(t) eE(r).

(=) (daca)

Fie r o relatie invarianta la orice automorfism C-fix al lui r si fie un tuplu ter:
deoarece orice tuplu al relatiei automorfismelor C-fixe rc contine toate valorile din r (si
deci toate cele din r, deci si toate cele din t), este posibil de obtinut —aplicand asupra rc
redenumiri, produse carteziene (daca exista valori repetate n t) si 0 proiectie- o relatie
astfel Tncat teri. Repetadnd aceeasi constructie pentru fiecare ter, se poate construi o
relatie r* = Uter 1. Cum r este finit si, conform lemei 156, rc poate fi obtinut cu ajutorul
unei expresii algebrice relationale mentionand C, rezulta ca r* poate fi de asemenea
obtinut ca rezultat al unei expresii al acestei clase.

Pentru a termina demonstratia, mai trebuie aratat ca r* =r. Cum V ter, ter:, rezulta
ca r < r*. Pentru incluziunea opusa, Vter, relatia r: rezulta direct din relatia
automorfismelor C-fixe si deci, Vt’er:, 3h automorfism C-fix astfel incat t’= h(t). Ca
atare (deoarece r este invariant la orice automorfism C-fix), t’er; in consecinta, re.c r
Vtersidecir*cr.

g.e.d.

Exemplul 55 Relatia r; din figura 62 se poate obtine doar cu ajutorul unei
expresii mentionand cel putin una dintre valorile {’Calin’,”loan’}, una dintre
valorile {’IE’,”SC’} si una dintre valorile {" Andreea’,”Monica’} (un singur
membru al fiecareia dintre aceste perechi fiind suficient deoarece
automorfismele sunt bijective si deci fixarea uneia dintre valori este
suficienta pentru a o fixa si pe cealalta). Daca C = {"Calin’,”SC’,” Andreea’},
atunci rc (care contine un singur tuplu) poate fi obtinuta cu ajutorul unei
selectii avand conditia Ci="Calin’AC2="SC’ACs="Andreea’ ACs#’Calin’A
Cs#’SC’ACs="Andreea’ aplicata asupra produsului cartezian pcicacacars(ro) x
peacscenars(fo). Apoi, urmand demonstratia partii daca a teoremei 154, se
poate obtine r; din urmatoarea expresie:



PAFS « C1C2C3 (nmczca(l‘c)) U PAFS « C4C5C6 (ﬂc4csce(l’c)).
De notat ca, asa cum este de obicei cazul constructiilor generale, demonstratia
teoremei 154 genereaza adesea 0 expresie complexa, desi exista si expresii echivalente
mult mai simple; de exemplu, relatia r, din figura 65, care este invarianta la orice

automorfism al r,, poate fi obtinuta cu ajutorul unei singure proiectii: r, = mar(ro).

7.3 Calculul relational

Termenul de calcul relagional (CR) se refera la o familie de limbaje care sunt bazate
pe calculul predicatelor de ordin intai. Cum operanzii relationali sunt tabele (deci
obiecte bidimensionale), este de asteptat faptul sa existe doua subfamilii de asemenea
limbaje (a caror denumire foloseste terminologia modelului relational): calcul relasional
al domeniilor (in care variabilele sunt coloane, i.e. domeniile atributelor relationale) si
calcul relagional al tuplilor (in care variabilele sunt linii, i.e. tuplii relatiilor).

Provenind din calculul predicativ, principala caracteristica a acestor limbaje este
evident aceea ca expresiile lor statueaza doar proprietatile pe care trebuie sa le satisfaca
rezultatul, fara a preciza cum anume se calculeazd acesta (i.e. sunt declarative,
neprocedurale).

Pentru completitudine, prezentarea de fata a acestor limbaje nu presupune cunostinte
despre calculul predicatelor de ordin intai. Pentru cei familiarizati insa cu acesta din
urma si pentru justificarea unor alegeri tehnice, prezentam in continuare principalele
diferente intre calculul relational si cel predicativ de ordin ntéai.

Prima simplificare majora este lipsa simbolilor de functii (inutili in context
relational, cu exceptia celor booleni standard). Tn plus, simbolii de predicate (interpretati
in calculul predicativ ca relatii matematice) sunt interpretati (cu exceptia operatorilor
standard, precum cei de comparatie ,,=", ,,#”, ,,<”, ,<”, ,,»>", ,,=") ca fiind continuturi de
relatii ale unei bd.

A doua simplificare majora consta n lipsa formulelor inchise. Tn calculul predicativ,
formulele se impart in doua clase: formule deschise (care contin variabile libere) si
formule Tnchise, numite si propozisii (care contin doar variabile legate de cuantificatorii
universal si/sau existential). Tn orice interpretare fixata, formulele inchise au o unica
valoare de adevar, in timp ce valoarea de adevar a formulelor deschise depinde de
valorile asociate variabilelor libere. Cum calculul relational este folosit doar ca limbaj
de interogare, adica un limbaj ce defineste functii de la continuturi de bd la relatii,
formulele nchise nu intereseaza in acest context. In plus, Tntelesul unei formule
deschise este considerat a fi multimea tuplilor care face formula adevarata.

Tn al treilea rand, deoarece relatiile sunt definite diferit fati de teoria multimilor
(adica folosind multimi neordonate de nume unice pentru suporti, in loc de multimi
ordonate de nume nu neaparat unice), notatia folosita de calculul relational difera usor
de cea standard a celui predicativ (lucru care nu afecteaza Tnsa cu nimic semantica sa).

7.3.1 Calculul relational al domeniilor

Subsectiunea de fata include o prima prezentare simplificata a acestui limbaj de
interogare.

Definisia 157 Expresiile CRD au forma {A:: xi, ..., A Xk | f }, unde f este o formula,
X1, ..., Xk sunt variabilele ce apar in f, iar As, ..., Acx sunt atribute. Lista perechilor A:: x,
..., A X, ce defineste structura rezultatului expresiei (care este o relatie peste atributele
Ay, ..., Ac continand doar tuplii ale caror valori ci, ..., Ck Substituite variabilelor xi, ..., X«
satisfac™ f), se zice lista tintd a formulei.

% Conceptele de formula, variabila si satisfacere sunt definite in detaliu Tn cele ce urmeaza



Exemplul 56 Pentru a furniza un suport intuitiv, prezentam patru exemple de
expresii CRD ale caror rezultate (vezi figura 69) sunt calculate pentru
continutul bd din figura 54; le vom aprofunda ulterior, dupa parcurgerea
prezentarii de detaliu a CRD.
Interogarea (E10) calculeaza numele si locul inhumarii persoanelor despre
care se stie ca au decedat in secolul XIV; (E11) calculeaza numele si anul
mortii tuturor domnitorilor; (E12) calculeaza numele domnitorilor a caror
mama nu se cunoaste; iar (E13) calculeaza fondatorul dinastiei. Pentru
simplitate, sunt folosite abrevieri neambigue ale numelor atributelor.
(E10) {N: x1, Nec: x3s | PERSOANE(N: x1, M: X2, Nec: x3) A (x> 1300) A (X2<1399)}
(E11) {D: x1, M: x2 | PERSOANE(N: X1, M: X2, Nec: xs)ADOMNII(D:x:, DL:xe, L:xs)}
(E12) {D: x1 | DOMNII(D: X1, DL: X2, L: X3) A =(3( Xa(MAMA(M: x4, C: x1))))}
(E13) {D: x4, DL: X2, L: xs | DOMNII(D: x1, DL: X, L: X3) A
A VXa(VX5(VX6(=DOMNII(D: Xa, DL: Xs, L: X6) v (Xs > X2))))}
Evident ca toate aceste expresii confirma natura declarativa a calculului: lista
tinta contine numele atributelor alcatuind schema relatiei rezultat, in timp ce
formula defineste conditia ce trebuie satisfacuta de toti tuplii continutului acesteia,
fara nici o precizare asupra modului de calcul al lor. Tn acelasi timp, ele vadesc
unul din principalele dezavantaje ale acestei prime versiuni a CRD si anume
complexitatea notationala: expresiile CRD sunt cel mai adesea mult mai lungi
decat echivalentul lor algebric relational.
Staruim in cele ce urmeaza asupra definitiei exacte a CRD, Tncepéand cu sintaxa si
terminand cu semantica sa.
Definizia 158 Simbolii ce pot aparea in formulele CRD sunt urmatorii:
» Constante (valori ale domeniului D); e.g.: ,,Basarab 1, 1310, ,,Campulung”;
» Variabile (elemente ale unei multimi V infinita, numarabila, disjuncta de D,
inclusa in monoidul liber generat peste un alfabet oarecare); exemple: X1, X2, Xs;
> Nume de relayii si atribute ale acestora™; e.g.: ,,DOMNII”, ,,r,”, ,,Nume”, ,La”;
>

Operatori de comparayie (,,=", ,,#” si, daca D este macar partial ordonat, ,,<”,
<> 2T
» Conectori logici: — (nu, negaria), A (si, conjunctia), v (sau, disjunctia);
» Cuantificatori logici: v (oricare ar fi, universal) si 3 (exista, existential);
» Paranteze: (pentru precizarea ordinii de evaluare a subformulelor); de exemplu:
(avb)ac.
(E10) Dan Il
Nume Necropola Radu Il Plesuvul
Basarab | Campulung Alexandru Aldea
Nicolae Alexandru  Campulung Vlad Dracul
Vladislav Vlaicu Curtea Arges Vladislav 11
Radu | Laiota Basarab
Dan | Basarab Tepelus
(E12) Radu cel Mare
Domnitor
Basarab |
Nicolae Alexandru
Dan |

Mircea cel Batran

Vlad Uzurpatorul

Mihail |

51 Evident ca multimile numelor de relatii si atribute, variabilelor, precum si submultimea constantelor de
tip sir de caractere sunt submultimi ale monoidului liber generat peste un alfabet oarecare.




(E11) Alexandru Aldea 1436

Domnitor Moarte Vlad Dracul 1447
Basarab | 1352 Vladislav 1l 1456
Nicolae Alexandru 1364 Vlad Tepes 1477
Vladislav Vlaicu 1377 Radu cel Frumos

Radu | 1384 Laiota Basarab 1477
Dan | 1386 Basarab Tepelus

Mircea cel Batran 1418 Vlad Calugarul 1495
Vlad Uzurpatorul 1396 Radu cel Mare 1508
Mihail | 1420 (E13)

Dan Il 1431 Domnito DeL La
Radu Il Plesuvul 1427 r a

Basarab | 1310 1352
Figura 69 Rezultatele expresiilor din exemplul 56 aplicate asupra bd din exemplul 49

Definisia 159 Componentele fundamentale ale formulelor CRD se zic atomi si pot
avea doar una din urmatoarele doua forme:

» R(Ai: Xg, ..., A X), unde R(As, ..., Ac) este o schema de relatie R cu atributele

Ay, ..., A dar xi, ..., Xk sunt variabile distincte; pentru a simplifica notatia, se
considera cateodata ca atributele A, ..., Ax sunt ordonate si se poate deci omite
numele lor, scriind atomul corespunzator sub forma R(xu, ..., Xk).5?

» X 0 a, unde x este o variabila, a o variabila sau o constanta, iar & un operator de
comparatie.

Formulele CRD se construiesc recursiv din atomi, paranteze, conectori si
cuantificatori logici. Din motive ce se vor lamuri mai tarziu, este utila distinctia intre
doua tipuri de aparitii ale variabilelor in formule: libere (de cuantificari) si legate (de
cuantificatori). De notat ca, intr-o aceeasi formula, o aceeasi variabila poate aparea (0
data sau de mai multe ori) atét libera, cat si legata (la unul sau mai multi cuantificatori).

Cele patru reguli din definitia urmatoare descriu complet formulele si tipul
corespunzator de aparitie al variabilelor.

Definitia 160 Conceptele de formula (a CRD) si de aparitii de variabile libere sau
legate Tn formule se definesc recursiv astfel:

» orice atom este formula; toate aparitiile variabilelor unui atom se zic libere;

» daca f este o formula iar x o variabila, atunci 3x(f) si Vx(f) sunt formule; toate
aparitiile lui x in f sunt legate (de cuantificatorul respectiv); toate aparitiile
celorlalte variabile Tn aceste tipuri de formule sunt libere sau legate, dupa cum
sunt ele in f;

» daca f; si f, sunt formule, atunci si (f1) A (f2), (f1) v (f2) si — (f1) sunt formule
(unde parantezele pot fi omise daca nu exista riscul de ambiguitati®®); aparitiile
variabilelor in aceste formule sunt libere, respectiv legate, exact dupa cum sunt
ele libere sau legate in subformulele f;si f, in care apar;

» nimic altceva nu este formula.

Exemplul 57 Revenind la bd din exemplul 49 si figura 54, x1 =
»Campulung”, x1 < X2 si DOMNII(Domnitor: x1, DelLa: x., La: xs) sunt
exemple de atomi si deci de formule; presupunénd ca atributele relatiei
DOMNII sunt ordonate, ultimul atom se poate scrie simplificat DOMNII(x,
X2, X3). Urmatoarele formule (scrise simplificat) sunt neatomice:

%2 Este posibila o definitie mai generala a atomilor avand aceastd forma, care permite atat aparitii multiple
ale unei aceleiasi variabile, cét si constante in locul variabilelor; definitia 159 este insa numai aparent mai
restrictiva, deoarece acelasi lucru se poate obtine folosind conjunctii de atomi si atomi cu egalitate (a doua
forma, cu 6=""="").

% Reamintim precedenta operatorilor logici: n absenta parantezelor (care, desigur, pot impune orice
ordine doritd) se evalueaza intdi negatia (echivalent algebric: schimbarea semnului), apoi conjunctia
(echivalent: inmultirea) si la sfarsit disjunctia (echivalent: adunarea).



(E14) 3 xs (PERSOANE(X1, X2, X3) A (X3 = ,,C0zia”))
(E15) V x2 (3 xs (PERSOANE(x1, X2, X3) A (X3 =,,C0zia”)))
(E16) 3 x4 (DOMNII(X1, X2, X3) A (T X1 (TATA(Xs, X1))))
Tn expresia (E14), aparitiile variabilelor x:, x> sunt libere, in timp ce ambele
aparitii ale xs sunt legate (de cuantificatorul existential); in (E15), aparitia
variabilei xi este libera, in timp ce ambele aparitii ale xs sunt legate (de
cuantificatorul existential), ca si cea a variabilei x. (legata de cuantificatorul
universal); in (E16), aparitiile variabilelor x2, xs sunt libere, aparitia lui x: din
atomul DOMNII este libera, pe cand cea din atomul TATA este legata (de al
doilea cuantificator existential), in timp ce aparitia lui xs este legata (de
primul cuantificator existential).
Semantica CRD se defineste precizand valorile expresiilor sale Tn raport cu o schema
de baze de date R = {Ry(Xy), ..., Rn(Xm)} si un continut r = {ry, ..., ra} al acesteia. Prin
similitudine cu definitia recursiva a formulelor, semantica expresiilor CRD se defineste
pe baza definitiei recursive a valorilor de adevar ale formulelor, valori ce sunt calculate
in functie de valorile substituite variabilelor libere ale acestora. Este deci nevoie intéi de
o definire preliminara a substitutiilor.
Definisia 161 Se zice substitutie orice functie s : V — D, care asociaza céte o
constanta fiecarei variabile.>
Definisia 162 Valoarea de adevar a unei formule a CRD se defineste recursiv astfel:
» Atomi
e Valoarea R(A:: X1, ..., Akl Xx) pentru o substitutie s este adevarat daca relatia r
peste R contine un tuplu t cu proprietatea ca t[Ai] = s(xi), V1 <i <Kk si este fals
altminteri.
e Xfa
1) a=x e V (variabild): x & x’ este adevarat pentru s daca s(x) si s(x’) sunt in
relatia @1intre ele si este fals in caz contrar (de exemplu, daca @ este egalitatea,
atomul x = x’ este adevarat pentru s daca s(x) = s(x’) si este fals altminteri);

2) a=c e D (constanta): x 8 c este adevarat pentru s daca s(x) si ¢ sunt in relatia
@ ntre ele si este fals Tn caz contrar.

» Valorile (f1) A (f2), (f1) v (f2) si = (f1) pentru o substitutie s sunt definite in
conformitate cu semantica conectorilor logici corespunzatori aplicati valorilor
subformulelor f; si f, pentru s (adica, pentru — (f,), adevarat daca f, este fals,
respectiv fals daca f, este adevarat; pentru (f1) A (f»), adevarat daca atét f, cat si f,
au valoarea adevarat, respectiv fals in caz contrar; iar pentru (f1) v (f.), adevarat
daca macar una dintre f; si f, are valoarea adevarat, respectiv fals in caz contrar).

» Valoarea 3x(f) pentru o substitutie s este adevarat daca exista o substitutie s’ pentru
care f este adevarat si care difera de s cel mult asupra lui x; altminteri ea este fals.
Tn mod simetric, valoarea Vx(f) pentru o substitutie s este adevarat daca f este
adevarat pentru orice substitutie s* care difera de s cel mult asupra lui x; altminteri
ea este fals.

Definitia 163 Valoarea unei expresii CRD {A:: Xy, ..., A Xk | f } este o relatie peste
atributele Ay, ..., Acai carei tupli sunt definiti de substitutiile pentru care f este adevarat:
{t| Vi, 1< i<k, 3s (f (s) = adevarat A t[A] = s(x:))}.

Exemplul 58 Sa reconsideram expresia (E13) din exemplul 56:
(E13) {D: x1, DL: X2, L: x3| DOMNII(D: X1, DL: X2, L: X3) A VXa(VX5(VXs
(—DOMNII(D: x4, DL: Xs, L: Xs) v (Xs > X2))))}

% Substitutiile sunt definite ca functii totale doar din motive ,,tehnice”; din punct de vedere practic nsg,
intereseaza doar variabilele ce apar in formula respectiva. Se poate usor arata ca doua substitutii distincte
conduc la o aceeasi valoare de adevar a unei formule daca ele difera doar asupra variabilelor ce nu apar in
aceea formula.



Pentru a Ti calcula valoarea, trebuie intai sa calculam valoarea formulei sale
(subformula cu subformula) pentru diverse substitutii. Astfel, subformula:
(E17) DOMNII(D: x1, DL: x2, L: x3) are valoarea adevarat pentru o
substitutie s daca si numai daca exista un tuplu t € domnii astfel incat t[D] =
s(x1), t[DL] = s(x2) si t[DL] = s(xs), indiferent de valorile lui s pentru
celelalte variabile. Subformula:

(E18) (xs > x2) are valoarea adevarat pentru o substitutie s daca si humai
daca valoarea lui s pentru xs este mai mare sau egala decét cea pentru x:
(indiferent de valorile lui s pentru celelalte variabile). Subformula:

(E19) DOMNII(D: xs, DL: xs, L: xe) este similara cu (E17), fiind diferite
doar numele variabilelor. Subformula:

(E20) —DOMNII(D: x4, DL: Xs, L: Xs)

are valoarea adevarat pentru o substitutie s daca si numai daca valoarea
(E19) pentru s este fals, iar subformula:

(E21) —DOMNII(D: xa, DL: xs, L: Xe) v (Xs > x2) are valoarea adevarat
pentru o substitutie s daca si numai daca macar una dintre valorile (E18) si
(E20) pentru s este adevarat. Subformula cuantificata:

(E22) Vxs(—DOMNII(D: xa, DL: Xs, L: Xs) v (Xs > X2)) are valoarea adevarat
pentru o substitutie s daca si numai daca subformula (E21) are valoarea
adevarat pentru toate substitutiile care difera de s cel mult asupra lui Xe.
Rationand in acelasi mod ca mai sus pentru restul de cuantificatori si
conectori logici ai formulei din expresia (E13) rezultd ca aceasta are
valoarea adevarat pentru o substitutie s daca si numai daca exista un tuplu t
e domnii astfel incét t[D] = s(x1), t{[DL] = s(x2) si t[DL] = s(xs) si, pentru
toate substitutiile care difera de s cel mult peste xs, Xs, Xs, Subformula (E21)
are valoarea adevarat. Cu putin efort, se poate constata deci ca valoarea
expresiei (E13) este exact cea ceruta, adica submultimea domniilor care au
Tnceput Tnaintea tuturor celorlalte domnii (i.e. tuplul corespunzand domniei
fondatoare a dinastiei).

De observat faptul ca valoarea unei formule cuantificate (existential sau universal)
pentru o substitutie s oarecare nu depinde de valoarea lui s pentru variabila legata de
cuantificatorul respectiv. Cu ajutorul inductiei matematice se poate generaliza aceasta
observatie: valorile unei formule pentru o substitutie s depind numai de valorile lui s
pentru variabilele libere ale formulei (adica, daca s si s’ difera doar asupra unor variabile
care nu au nici o aparitie libera in cadrul formulei, atunci formula are aceeasi valoare
atat pentru s, cat si pentru s’). Pe baza acestei si altor observatii similare, se poate
demonstra urmatoarea lema (a carei demonstratie este ceruta de problema 96; in cele ce
urmeaza, se ofera in exemplul 59 doar suport intuitiv pentru rezolvarea ei):

Lema 164. Tn CRD, pentru orice expresie, existi o expresie echivalentd cu
proprietatea ca variabilele libere din formula ei sunt exact cele din lista tinta.

Exemplul 59 Expresia din exemplul 56:

(E10){N: x1, Nec: xs | PERSOANE(N: x1, M: x2, Nec: xs) A (x2>1300) A (x2< 1399)},
a carei lista tinta nu contine toate variabilele ce apar liber in formula ei, este
evident echivalenta cu:

(E23) {N:x1, Nec:xs [Ix2(PERSOANE(N:x1, M:x2, Nec:x3)A(X2> 1300)A(X2< 1399))}.
Tn general, orice expresie a carei lista tinta contine variabile ce nu apar liber
in formula ei nu prea are finteles; este insd intotdeauna posibila
transformarea ei prin adaugarea unei subformule ,inofensive” care sa
contina variabila lipsa; de exemplu, expresia:

{ A: x1, Nume: x2 | 3 xs(TATA(Tata: xs, Copil: x2))}
poate fi transformata in expresia echivalenta:
{ A: x1, Nume: X2 | 3 xs(TATA(Tata: xs, Copil: x2)) A (x1=x1)}.



Ca atare, ori de cate ori acest lucru este necesar, putem presupune ca toate
variabilele libere apar in lista tinta si viceversa. Cateodata, e drept, precum de exemplu
in cazul (E10) sau (E23), versiunile restrictive sunt mai greu de citit decat cele
»liberale”; aceasta presupunere simplifica insa mult tehnica argumentatiei teoretice. Din
motive similare, este convenabil sa presupunem in plus ca orice formula are cel putin o
variabila libera.%

O alta simplificare in structura formulelor CRD se poate obtine luand n considerare
echivalentele binecunoscute in matematica intre conectori si cuantificatori logici: de
exemplu, conform regulii DeMorgan corespunzatoare, V(fi, f.)(f1) v (f.) are aceeasi
valoare, indiferent de substitutie, cu —(—(f1) A— (f2)); similar, prin definitie, Vx(f) are
aceeasi valoare cu —(3x(—(f))). Formalizdnd toate acestea si facand uz de inductia
matematica, se poate demonstra (vezi problema 97) si urmatoarea lema:

Lema 165 In CRD, pentru orice expresie, existi 0 expresie echivalenta a carei
formula contine doar negatii, conectori de un singur tip (i.e. ori doar conjunctii, ori doar
disjunctii) si cuantificatori de un singur tip (i.e. ori doar existentiali, ori doar universali).

Exemplul 60 Expresia din exemplele 56 si 58:

(E13) {D: x1, DL: X2, L: xa| DOMNH(D: X1, DL: X2, L: X3) A VXa(Vx5(VXs

(—=DOMNII(D: x4, DL: Xs, L: %) v (Xs > X2))))}

poate fi transformata intr-o expresie echivalenta a carei formula contine doar
negatii, conjunctii si cuantificatori existentiali:

{D:x1, DL:x2, L:x3s IDOMNII(D:x1, DL:X2, L:X3) A —3Xa(IXs(Ixs(DOMNI|I

(D:Xa, DL:Xs, L:Xs) A — (X5 > X2))))}-

Se observa, in plus, ca ultima subformula, — (Xs > x2), se poate simplifica,

fiind evident echivalenta cu formula (xs < x2).

7.3.1.1 Independenta domeniilor

Asa cum a fost definit in sectiunea precedenta, CRD are cateva proprietati
indezirabile. Tn sectiunea de fata si in urmatoarea 7l vom modifica in mod corespunzator,
pentru a elimina aceste neajunsuri.

Exemplul 61 Sa consideram urmatoarea expresie CRD referitoare la schema
bd ,,Domnitori” din exemplul 49:
(E24) { Nume: x1 | =(3 x2(TATA(Tata: x1, Copil: x2))) }.

Formula acestei expresii are valoarea adevarat pentru o substitutie s daca
nu exista nici un tuplu t in Tata astfel incat t[Tata] = s(x.); adica, are
valoarea adevarat pentru toate substitutiile ale caror valori asupra x1 nu apar
in coloana Tata a relatiei. Deoarece substitutiile pot asocia fiecarei variabile
oricare dintre valorile domeniului D, rezultatul expresiei (E24) este o relatie
cu atributul Nume si cu cate un tuplu pentru fiecare dintre elementele
domeniului D care nu apar ca valoare in coloana Tata din relatia initiala.

Expresia (E24) de mai sus are evident proprietati indezirabile: ea nu depinde doar de
valorile continutului curent al bd, ci si de domeniul acestor valori; daca acesta se
schimba, este posibil sa se schimbe si rezultatul expresiei. De asemenea, daca domeniul
este infinit, rezultatul este o multime infinita de tupli, deci nu mai este o relatie. Ca
atare, deoarece interogarile sunt definite ca functii peste multimea continuturilor unei
scheme, rezulta ca expresia (E24) defineste cate o interogare diferita pentru fiecare
domeniu distinct de valori. Evident ca nu este deloc placut de lucrat cu rezultate care se
schimba in functie de domeniul de valori si care mai si pot fi infinite!

% Valoarea de adevar a formulelor care nu contin nici o variabila liberd nu depinde de substitutii. De
aceea, 0 expresie a carei formula nu contine variabile libere poate fi consideratd ca fiind o interogare
booleana: ea are doar valoarea adevdrat sau fals, depinzdnd de continutul bd in cauza, si nu o relatie (deci
0 multime de tupli) cum au interogarile uzuale.



Definitia 166 O expresie se zice a fi independenta de domeniu daca ea reprezinta o
aceeasi interogare, indiferent de domeniul subiacent de valori. Formal, deoarece
multimea continuturilor valide se poate modifica atunci cand se schimba domeniul, se
zice ca o expresie E este independentd de domeniu daca exista o interogare Q cu
proprietatea ca pentru orice domeniu D expresia E reprezinta restrictia Q la Io(R), unde
Io(R) este notatia pentru multimea tuturor continuturilor lui R in raport cu D.

Definisia 167 Un limbaj se zice independent de domeniu daca toate expresiile sale
sunt independente de domeniu.

Din exemplul 61 rezulta ca CRD este dependent de domeniu; desigur ca ne-ar
interesa sa definim o restrictie a sa care sa fie independenta de domeniu (pe care sa o
numim, de exemplu, calculul relagional al domeniilor independent de domeniu,
prescurtat CRD-ID). Din nefericire, literatura de specialitate include din acest punct de
vedere un rezultat negativ important: s-a demonstrat (vezi [130], [345]) urmatoarea
teorema (deloc surprinzatoare!):

Teorema 168 Problema independentei domeniilor pentru CRD este nedecidabila
(i.e., data fiind o expresie CRD oarecare, nu se poate intotdeauna decide daca ea este sau
nu independenta de domeniu).

Ca atare, rezulta ca CRD-ID nu este un limbaj recursiv; dimpotriva, este usor de
demonstrat Tnsa (vezi problema 98) un rezultat pozitiv Tn aceasta privinta pentru algebra
relationala:

Teorema 169 Algebra relationala este independenta de domeniu.

Desigur ca aceasta implica imediat faptul ca CRD este strict mai puternic decat AR:
nu exista expresii de algebra relationala echivalente cu expresiile CRD dependente de
domeniu.

Restul acestei sectiuni este dedicat prezentarii unui limbaj similar cu CRD, dar
avand aceeasi putere expresiva ca si CRD-1D; pentru aceasta, sunt necesare insa cateva
preliminarii.

Definitia 170 Fie E o expresie CRD si r un continut de bd; se zice domeniul activ al
E si r reuniunea Der a domeniului activ D, al r cu multimea constantelor ce apar in
formula expresiei E.

Violarea independentei domeniilor este posibila tocmai pentru ca variabilele pot lua
in mod liber orice valori ale domeniului; daca variabilele ar fi fortate sa ia valori doar
din domeniul activ (sau dintr-o submultime a acestuia), atunci problema nu ar mai
aparea. De aceea, s-a propus 0 versiune restrictiva a CRD, zisa calculul relagional al
domeniilor cu declarayii de valori (CRD-DV), care impune, pentru fiecare variabila in
parte, o declaratie specificind submultimea domeniului activ relevant (i.e. in care
variabila poate lua valori), cu ajutorul unei multimi ale carei elemente sunt constante
si/sau atribute ale relatiilor. Aceste declaratii trebuie specificate, pentru fiecare variabila
n parte, la cel mai nalt nivel cu putinta la care acest lucru are sens si anume:

1) global, daca variabila este liber sau, in caz contrar,

2) Tmpreuna cu cuantificatorul de care ea este legata.

Tnainte de a furniza definitia exacti a CRD-DV, demonstraim doui rezultate
pregatitoare ce se vor dovedi fundamentale pentru aceasta abordare.

Lema 171 Pentru orice expresie CRD E, exista o formula d(x) cu o variabila libera x
care, pentru orice continut de bd r, are valoarea adevarat pentru o substitutie s daca si
numai daca s(x)eDey.

Demonstrasie: Fie Ri(Ai1 ... Aipi), ..., Ra(An1 ... Anpn) SChemele de relatii de interes, iar
Ci, ..., Cq constantele din E. Pentru fiecare atribut Ai; al schemei de relatie Ri se poate
defini o formula di; avand variabila libera x care, pentru orice continut al bd, are
valoarea adevarat pentru o substitutie s daca si numai daca s(x) este una dintre valorile
pentru Ai; in relatia ri; de exemplu, pentru atributul A.1 al R: formula d1: este: 3 xo(...(3



Xp1(R1(X, X2, ..., Xp1)))...). Ca atare, formula dr definita ca disjunctia di;-urilor are
valoarea adevarat pentru s daca si numai daca s(x)eD..

Similar, formula de definita ca (x = c1) v ... v (X = cq) are valoarea adevarat pentru s
daca si numai daca s(x) € {cu, ..., Cq}.

Rezulta ca formula d = dr v de satisface enuntul lemei.

g.e.d.

De notat ca formula d din lema de mai sus nu depinde de continutul bd, ci produce
domeniul activ pentru orice continut.

Lema 172 Fie E o expresie CRD independenta de domeniu, cu variabilele libere xi,
..., Xk sl formula #si fie E” 0 expresie CRD cu aceeasi lista tinta ca si E si avand formula
d(x)A... A d(x)A/, unde / se obtine din /prin substituirea recursiva a subformulelor
cuantificate 3x(g) si ¥x(g) cu Ix(d(x)Ag), respectiv ¥x(—d(x)vg). Tn aceste conditii, E si
E’ sunt echivalente.

Demonstrasie: Deoarece, prin ipoteza, E este independenta de domeniu, este evident
(din constructia sa) ca si E’ este independenta de domeniu; ca atare, pentru a demonstra
echivalenta acestor doua expresii, este suficient de aratat ca, pentru orice continut de bd
r, ele produc rezultate identice pentru un domeniu. Acest domeniu poate sa fie diferit
pentru continuturi de bd diferite, dar este mereu cu putinta de ales, pentru fiecare
continut r in parte, domeniul activ al r si E (care, evident, este acelasi cu cel al r si E’).
Deoarece diferente intre E si E’ exista numai in subformulele care forteaza toate
variabilele sa ia valori doar din domeniul activ, rezulta ca, pentru orice continut r,
rezultatele celor doua expresii sunt egale si deci expresiile E si E’ sunt echivalente.
g.e.d.

O consecinta directa a lemei 172 este aceea ca rezultatul unei expresii CRD
independente de domeniu contine doar valori din domeniul activ al expresiei si al
continutului de bd. Se poate acum introduce formal CRD-DV, noua versiune a CRD:

Definitia 173 Se zice componenta a domeniului de valori ori 0 multime finita C de
constante, ori submultimea R[A] a domeniului atributului A al unei scheme de relatie R
(X). Se zice declararie de domeniu al valorilor o multime finita nevida de componente
ale domeniului de valori.

Definisia 174 O expresie CRD se zice expresie CRD-DV daca contine in plus cate o
declaratie de domeniu al valorilor pentru fiecare variabila libera ca si pentru fiecare
subformula cuantificata a formulei sale.

Sintactic, declaratiile pentru variabilele libere se scriu n lista tinta astfel:

{A1: x2(G1), ..., A x(Gx) |},
iar cele asociate cuantificatorilor astfel: Vx(G)( "), respectiv Ix(G)( " ).
Semantica interogarilor in CRD-DV se defineste la fel cu cea pentru expresiile CRD,
cu exceptia faptului ca, la definirea valorii fiecarei formule, substitutiile sunt functii ce
asociaza fiecarei variabile o valoare din domeniul corespunzator de valori (si nu din
intreg domeniul D).
Exemplul 62 Considerand din nou bd dinastica din exemplul 49, interogarea
definita de expresia (E23) din exemplul 59 poate fi formulata in CRD-DV
astfel (folosind abrevieri neambigue pentru numele relatiei si ale atributelor
sale):

{N:x1(P[N]),Nec:xs(P[Nec]) | Ix2(P[M])(P(N:X1, M:X2, Nec:xs)A(x2>1300)A(x2<1399))}.

Teorema 175 CRD-DV este independent de domeniu si echivalent cu CRD-ID.
Demonstrayie: Vom demonstra echivalenta celor doua limbaje, ceea ce, evident, va avea
drept consecinta imediata independenta de domeniu a CRD-DV.

(=)(CRD-DV este cel pusin la fel de expresiv ca si CRD-ID)
Fie o schema oarecare continand n relatii Ri(Aw1 ... Aipa), ..., Ra(An1 ... Anpn) si fie E
0 expresie CRD-ID oarecare ce refera constantele c, ..., Cq; putem deci considera



expresia echivalenta E’ definitd de lema 172. Fie G declaratia de domeniu al

valorilor corespunzatoare domeniului activ, care include deci toti termenii Ri[Aij],

V1 <i<n, V1<) <p, multimea constantelor ci, ..., ¢q si nimic altceva. Fie Eq

expresia CRD-DV obtinuta din E prin atasarea declaratiei G fiecarei variabile: se

poate demonstra usor (chiar daca dureaza destul de mult) ca Eq este echivalenta cu

E’ si deci, conform lemei 172, echivalenta cu E.

(<)(CRD-ID este cel putin la fel de expresiv ca si CRD-DV)

Pentru orice expresie CRD-DV se poate construi o expresie echivalenta CRD

transformand declaratiile de domeniu al valorilor in subformule combinate cu

ajutorul conjunctiei impreuna cu formula initiala, in mod similar celui din lema 172.

Cum cele doua expresii sunt echivalente, rezulta ca expresia CRD este independenta

de domeniu si deci apartine CRD-DI.

g.e.d.

Transformarea folosita in teorema 175 este doar tehnica; in majoritatea cazurilor este

posibila folosirea unor declaratii de domeniu al valorilor mult mai simple.
Exemplul 63 Aplicand teorema 175 expresiei (E23) din exemplele 59 si 62
rezulta urmatoarea expresie CRD-DV:

{N: x1(G), Nec: x3(G) | Ix2(G)(P(N: X1, M: X2, Nec: xs) A (X2>1300) A (X2<1399))},
unde G este declaratia de domeniu corespunzatoare domeniului activ:
D[D],D[DL],D[L],P[N],P[M],P[Nec],T[T],T[C],M[M],M[C],1300,1397.

Exista Tnsa expresii CRD-DV echivalente mult mai simple, precum (E25), de
exemplu, ale carei declaratii de domeniu al valorilor sunt elementare:
(E25){N:x;(P[N]),Nec:xz(P[Nec])[3x2(P[M])(P(N:x1,M:x2,Nec:xs) A(x,>1300) A
(X2<1399))}.
Cele mai uzuale interogari necesita doar expresii cu declaratii simple de domeniu al
valorilor. Exceptiile notabile sunt constituite de interogarile care, n algebra relationala,
necesita operatorul de reuniune.

Exemplul 64 O interogare pentru calcularea relatiei parinte din TATA si
MAMA, formulata in AR prin expresia (E1) din exemplul 49, poate fi
formulata in CRD-DV astfel:
{N: x2(T[T], M[M]), C: x2(T[C], M[C]) | T(T: x1, C: x2) v M(M: x1, C: x2)}.
De notat ca, deoarece valorile ambelor atribute ale rezultatului provin din
doua relatii distincte, declaratiile de domeniu al valorilor trebuie sa contina
fiecare cate doua elemente.

Tncheiem aceasta sectiune cu discutarea posibilititii de a folosi CRD (sau CRD-DV)
ca baza pentru un limbaj de interogare implementabil pe calculator. Limbajele bazate pe
calcul pot fi preferabile celor algebrice datorita caracterului lor neprocedural (si pentru
ca, asa cum se dovedeste in subsectiunea 7.1.2, puterea lor expresiva este in esenta
aceeasi); totusi, asa cum am vazut deja in multe exemple, expresiile CRD si cu atat mai
mult cele CRD-DV, implica o multime de detalii si sunt adesea greu de scris, deoarece
pentru fiecare relatie implicata in interogare ele trebuie in mod uzual sa contina cate o
variabila (plus declaratia de domeniu al valorilor corespunzatoare) pentru fiecare atribut.
Aceste consideratii si altele asemanatoare au motivat definirea celeilalte familii de
limbaje bazate pe calculul predicativ de ordinul Tntéi, ale carui variabile denota tupli,
reducandu-se astfel adesea complexitatea expresiilor (subsectiunea 7.2 este dedicata
studierii acestei familii).

Singurul limbaj real de succes bazat pe CRD, Query-by-Example (QBE) [369],
foloseste o interfata grafica care elimina necesitatea specificarii majoritatii detaliilor,
mai ales pentru interogarile uzuale, simple.

Exemplul 65 Expresia (E10) din exemplul 56 s-ar formula in QBE cu
ajutorul notatiei tabulare prezentatd in figura 70. Scheletul tabular



corespunzand schemei oricarei relatii este furnizat de sistem la cererea
utilizatorului, care poate apoi specifica in el diverse elemente; de exemplu,
»operatorul P.” indica coloanele ce contribuie la rezultat (deci elementele
listei atributelor operatorului algebric relational de proiectie). De remarcat
usurinta exprimarii declaratiilor de domeniu al valorilor, a apartenentei
variabilelor la relatii si a conditiilor logice — datorata folosirii interfetei

grafice. PERSOANE

Nume Moart Necropol

-

€ a
P.x >1300 Py
<1399

Figura 70 O expresie de tip QBE

7.3.1.2 Puterea expresiva a calculului relational al domeniilor

Tn aceasta sectiune comparam diversele versiuni ale CRD cu AR n termenii puterii
lor expresive; am vazut deja ca expresiile CRD generale nu sunt toate independente de
domeniu, iar cele dependente de domeniu nu au echivalent in algebra relationala. Se
dovedeste Thsi ca CRD-ID si CRD-DV sunt echivalente cu AR. Teorema principala
dovedind echivalenta se poate demonstra mai usor cu ajutorul urmatoarelor doua leme.

Lema 176 Pentru orice expresie CRD-DV E. exista 0 expresie AR echivalenti Ea. Tn

plus, daca toate domeniile de valori din E. sunt atribute, atunci Ea nu implica relatii
constante.
Demonstrayie: Fara nici un fel de pierdere a generalitatii, putem presupune (datorita
unei variante pentru CRD-DV a lemei 165) ca formula #a Ec nu contine nici conjunctii,
nici cuantificatori universali, iar datorita unei variante a lemei 164, ca variabila oricarui
cuantificator existential apare libera in subformula respectiva.

Demonstratia se bazeaza pe inductia matematica dupa numarul de conectori si
cuantificatori logici ai formulei /si construieste o expresie AR al carei rezultat este o
relatie peste o multime de atribute avand exact numele xi, ..., X, ale variabilelor libere
din /; se arata apoi ca E este echivalenta cu expresia CRD-DV {x1: X1, ..., %: Xo | #}. In
sfarsit, expresia AR echivalenta cu E. se obtine apoi cu ajutorul unei redenumiri.

Tnainte de a Tncepe demonstratia propriu-zisa, trebuie remarcat un detaliu important
n legatura cu atomii si anume acela ca variabilele lor pot lua valori doar in domeniile de
valori corespunzatoare. Pentru orice variabila x exista o expresie Ex care defineste
domeniul corespunzator de valori: reuniunea redenumirilor proiectiilor pe o singura
coloana cu relatiile constante corespunzand elementelor din domeniul respectiv de
valori.

v" n=0 (formula este atomica).
> R(AL Xi, ..., Aol Xp); expresia AR p, ..o e a1 .. s (R) <0 Ea > ... <0 Ey
satisface enuntul. De remarcat ca joinurile Tmpreuna cu declaratiile domeniilor de
valori garanteaza faptul ca valorile provin din aceste domenii de valori.
> Expresia AR este cuoe(Ea > Ex2) (unde joinul e de fapt un produs cartezian),
daca atomul este de forma x10 x2; respectiv oxc (Ex), daca atomul este de forma
x0c.
v" Inductie. Conform lemei 165, este suficient sa consideram doar negatia, conjunctia
si cuantificatorul existential.
> Negarie: /= —=(/1). Fie xi, ..., X variabilele libere din / si fie E;; expresia AR
corespunzatoare lui /. Din definitia negatiei, tuplii ce satisfac /sunt exact cei ce



nu satisfac /. Deoarece suntem interesati doar de tuplii ce provin din domeniile
de valori ale diverselor variabile, expresia corespunzand lui #se poate obtine cu
ajutorul unei diferente intre produsul cartezian al domeniilor de valori si expresia
E. Ex ... ><IEn)-Ep

> Conjuncrie: /= /i A /5. Fie Ej si Ej, expresiile corespunzatoare subformulelor /,
respectiv /. Intuitiv, expresia corespunzatoare lui /este E; n Ej,; aceste doua
expresii Thsa nu sunt neaparat definite peste o aceeasi multime de atribute (caci
subformulele /£ si /4 nu au in general aceleasi variabile libere), deci lucrurile nu
sunt chiar atat de simple. Fie Vi si V2 multimile de variabile libere din /4,
respectiv /4, iar Vi — Va2 = {y1, ..., ¥n}, V2 = V1 = {71, ..., z}. Pentru a obtine
expresii compatibile, extindem E, si E, cu ajutorul urmatoarelor produse
carteziene:

Er=E, <IE. < < si B2=Ep, B2 ... > Eu; rezulta ca
expresia corespunzatoare lui /este Ex N Ez, care, de fapt, este echivalentd cu E;,
>E,.

» Cuantificare existengiala: /= 3x(/). Sa presupunem ca x apare libera in /£ (in caz
contrar, este evident ca expresia corespunzatoare lui /este exact cea pentru /);
fie xi, ..., X celelalte variabile libere ale /4 (si deci ale /), iar E;; expresia
corespunzatoare lui 4. Evident, expresia corespunzatoare lui / se obtine
eliminand x cu ajutorul proiectiei din expresia corespunzatoare lui /: E; = ma, .«
(Ep)-

Cu aceasta, inductia este terminata. Expresia AR corespunzatoare expresiei CRD-DV
{Ai: X1, ..., A< X« | /}, unde E; este expresia AR pentru / se obtine prin urmatoarea
redenumire: PAL .. Ak xt, ... xk (Ej).

A doua parte a enuntului rezulta imediat din faptul ca am folosit relatii constante
doar in subexpresiile asociate domeniilor de valori si numai pentru a construi domenii
de valori contindnd constante.

g.e.d.
De observat ca, asa cum se intdmpla si Tn cazul altor transformari generale, cea
sugerata de lema 176 produce adesea expresii redundante.
Exemplul 66 Revenind la bd propusa in exemplul 49, sa aplicam procedura
din lema 176 urmatoarei expresii CRD-DV, ce reprezinta interogarea care
calculeaza numele persoanelor al caror tata este cunoscut, dar a caror mama
nu ne este cunoscuta:
(E26) {Nume: x1(T[C]) | Ix2(T[TD(T: X2, C: x2) A V xs(M[C])(—=(X1= X3)))}.
Tntéi si ntai eliminam cuantificatorul universal (si apoi dubla negatie):
{Nume: x1(T[C]) | Ix2(T[T])(T: X2, C: x1) A —(3F xs(M[C]) (x:= X3)))}-
Apoi, notand cu Ex expresiile corespunzatoare domeniilor de valori:
Ext = pxiec(nic(T)), Exe = prect(wr(T)), Exz = pxacc(c(M))
si aplicand repetat procedura din demonstratia lemei 176, se obtine
urmétoarea expresie AR: prure  xi(ma(prexic.co(T) < B U Ee) < (Ea -
Tix1(ox1= x3(Ext > Ex)))).
Evident insa ca urmatoarea expresie echivalenta este cu mult mai simpla:
piume « c(tc(T) - (mc(M)).
Lema 177 Pentru orice expresie AR Ea, exista o expresie CRD echivalenta E.,
independenta de domeniu.



Demonstrayie: A doua parte a enuntului este evidenta din independenta de domenii a
algebrei relationale: daca o expresie CRD este echivalenta cu una AR, atunci ea este
obligatoriu independenta de domeniu.

Esenta demonstratiei se bazeaza tot pe inductia matematica asupra structurii
expresiei AR Ea, adica asupra numarului ei de operatori. Datorita echivalentelor
existente intre operatori si rezultatelor ce se cer demonstrate Tnh problemele 93 si 94,
putem presupune ca:

toate relatiile constante din Ea sunt definite peste un unic atribut si contin exact un

X/
o

X/
L4

X/
o

X/
o

X/
o

tuplu;

nu apar nici intersectii, nici theta-joinuri,
toate joinurile naturale sunt de fapt produse carteziene;
predicatele selectiilor sunt alcatuite doar dintr-un atom; si ca
pentru orice operator de proiectie, lista atributelor dupa care se face proiectia
elimina cate un singur atribut.
v n=0 (nici un operator). Distingem doua cazuri:

>

>

relagsie constanta: Ea ={t}, cu t [A] = c; expresia CRD Ec = { A : x|x =c } este
echivalenta cu Ea.

relasie a bd: Ea =R, unde R are atributele A, ..., A«. Expresia CRD echivalenta
este evident urmatoarea: Ec = {A1: X1, ..., A Xk | R(Ax: X, ..., A X)}

v" Inductie. Presupunand posibila traducerea subexpresiilor AR, consideram
diversele cazuri ce ar putea apare corespunzator operatorului de cel mai inalt
nivel curent. Pentru operatorii unari, presupunem ca subexpresia E’a este definita
peste atributele As, ..., An, iar expresia CRD echivalenta acesteia este E’c = {As:

X

>

1y veny An: an l//}

Proiecrie: Ea = mas, .., a1( E’2); adica presupunem ca se elimina doar atributul
An. Expresia CRD echivalenta cu E. este:
Ec = {AiI X1, ..., Anal Xn1 | IXa(¥) .
Redenumire: Ea = p,( E’a). Trebuie modificata doar lista tinta:
Ec={f (A): X1, ..., f(An): Xn | w}.
Selecrie: Ea = oajeax( E’a) (celdlalt caz, in care conditia este de forma A6c,
poate fi tratat in mod similar). Este suficienta transformarea conditiei atomice
folosind variabilele corespunzénd atributelor si formarea unei conjunctii intre
atomul astfel construit si formula y: Ec = {A1X X1, ..., AnZ Xn | W A(X0XK) }.
Reuniune: Ea = E’a U E”a. Din definitia reuniunii, E’a si E”a sunt definite
peste aceeasi multime de atribute, ceea ce se pastreaza deci si pentru expresiile
CRD corespunzatoare:
Ee={Au Xy, ....,A: x|y }
E”c={Ailyy, ... Aiiyn | ¥ }.

Desigur ca variabilele lor nu sunt aceleasi; totusi, variabilele se pot redenumi:
daca y’”’ este formula obtinuta prin redenumirea aparitiilor libere ale x, ..., X, cu
y1, ..., Yo (plus, eventual, alte redenumiri ce ar mai putea fi necesare), atunci
expresia CRD pentru Ea este: Ec = {A1: X1, ..., An: Xn | ¥ v ¥}

>

>

Diferena: similar cu reuniunea, Tnlocuind disjunctia cu conjunctie si negand
cea de-a doua subformula: Ec = {Ai: X1, ..., Anl X | ¥’ A=/}
Produs cartezian: Ea = E’a <] E”a Conform celei de-a treia presupuneri
facute la inceputul demonstratiei, cele doua subexpresii AR genereaza rezultate
definite pe multimi disjuncte de atribute si putem deci presupune ca expresiile
lor CRD corespunzatoare au multimi de variabile libere disjuncte (in caz
contrar, desigur, ele pot fi redenumite convenabil):

Ec={Au Xy, ..., A:Xn | ¥ }

E”c={Biys ....,Bniym| ¥ }.



Tn consecinta, expresia CRD echivalenta cu E. se obtine concatenand cele doua
liste tinta si construind conjunctia celor doua formule:
Ec= {Al: X1, «vvy Anl Xn, B1: Y1, ..., Bn: Ym | l// /\(//’}
g.e.d.
Exemplul 67 Revenind la exemplul 51, sa aplicam procedura din lema 177
urmatoarei expresii AR definita asupra bd din figurile 54 si 57:
(E?) TlDomnitor, Capitala (CAP'TALE ><ﬂDeLa <AnAAn<La DOMNI |)
Trebuie intdi sa transformam expresia pentru a satisface presupunerile
initiale ale demonstratiei (in acest caz: joinul nlocuit cu produs cartezian,
selectiile se fac conform unui unic atom, proiectiile elimina cate un singur
atribut, iar relatiile constante au un singur atribut si un singur tuplu). Fie cu
relatia peste atributul Capitala contindnd un singur tuplu cu valoarea
»,Campulung Muscel”, iar cz, cs, cs4 relatiile constante similare continand
tuplii cu valorile ,,Curtea de Arges”, ,,Targoviste”, respectiv ,,Bucuresti”; in
mod similar, fie cs relatia peste atributul An contindnd un singur tuplu cu
valoarea 1310, iar cs, C7, Cs relatiile constante similare continand tuplii cu
valorile 1369, 1418, respectiv 1558. (E7) se transforma astfel in:
TUDomnitor, Capitala(TCDomnitor, Capitala, An(TCDomnitor, Capitala, An, DeLa(GDeLa _<An(('5La zAn(DOMN“ N (Cl M
cs) U (c2 < cs) ues < er) ues <L ea)))))).

Aplicand procedura din demonstratia lemei 177, se obtine urmatoarea

expresie CRD:
{Domnitor: x1,Capitala: xa | 3 x2(3 x3(3 Xs((Xs > X2) A (X3 > Xs)ADOMNII(Domnitor: xi,

Dela: xz, La: x3) A (( X4 = ,,Campulung Muscel” A xs = 1310) v
(x4 =,,Curtea de Arges” A xs = 1369) v ( xa =, Targoviste” A xs = 1418) v
( xa = ,,Bucuresti” A xs = 1558)))))}

Cu ajutorul teoremei 175 si a lemelor 176 si 177, se poate imediat demonstra (vezi
problema 105) principalul rezultat privind echivalenta limbajelor relationale de
interogare:

Teorema 178 Urmatoarele limbaje sunt echivalente:

e Algebra relationala.

e Calculul relational al domeniilor independent de domenii.

e Calculul relational al domeniilor cu declaratii de domeniu al valorilor.

Teorema 178 afirma ca doua clase de limbaje definite independent unul de celalalt
au aceeasi putere expresiva si deci pot implementa aceeasi multime de interogari;
aceasta inseamna ca ambele sunt membre ale unei clase robuste. Teorema 178 a condus
la urmatoarea notiune de completitudine:

Definigia 179 Un limbaj de interogare se zice complet daca este cel putin la fel de
expresiv ca algebra relationala.

Reamintim ca o caracterizare abstracta a completitudinii (i.e. independenta de orice
limbaj particular s-ar alege drept etalon) este cea oferita de teorema 154. Limitarile
acestei notiuni de completitudine sunt discutate Tn sectiunea 7.4.

7.3.2 Calculul relational al tuplilor

Asa cum am vazut deja la sfarsitul subsectiunii 7.1, expresiile CRD sunt adesea greu
de scris, in special din cauza numarului mare de variabile necesare; situatia se
Tnrautateste si mai tare in cazul subclasei CRD-DV, care, in plus, necesita si declaratii de
domeniu al valorilor pentru toate aceste variabile. Evident ca expresiile ar fi mai usor de
scris si de citit daca ar avea mai putine variabile; ca atare, in sectiunea de fata prezentam
o0 alta varianta a calculului relational, numita calculul relagional al tuplilor (CRT), in
care variabilele denota tupli in loc de domenii. Dupa cum se poate observa si in
exemplul urmator, cel mai adesea CRT necesita un numar mai mic de variabile decéat



CRD: in interogarile simple, este suficienta cate o variabila per relatie, plus inca una,
eventual, pentru relatia rezultat. Exista insa si un pret ce trebuie platit pentru aceasta
simplificare: fiecarei variabile trebuie sa i se asocieze o structura, pentru a indica
multimea atributelor pe care este definit tuplul respectiv;® in plus, comparatiile necesita
calificari pentru a indica atributele implicate.

CRT are si mai multe variante decat CRD; prima dintre cele pe care le prezentam in
continuare se va dovedi cea mai utila Tn demonstrarea rezultatelor de echivalenta cu
CRD.

Definisia 180 Expresiile CRT au forma {x(X) | /}, unde Aeste o formula, x este o
variabila tuplu si este singura variabila libera a / iar X este multimea de atribute peste
care este definit x. Valoarea unei asemenea expresii este o relatie peste X continand toti
si numai acei tupli care satisfac /atunci cand sunt substituiti variabilei x.

Exemplul 68 O expresie CRD pentru calculul unei relatii, precum DOMNII
apartinand bd din exemplul 49, necesita o variabila per atribut:
{Domnitor:xi, DeLa:xz, La:xs | DOMNII(Domnitor: xi, DelLa: xz, La: x3 )}.
Echivalentul ei in CRT are nevoie de o singura variabila :
{x(Domnitor, DeLa, La) | DOMNII(x)}.

Si alte tipuri de expresii CRT sunt mai simple decat echivalentele lor CRD;
urmatoarea expresie CRT este echivalenta cu (E13) din exemplul 56:

(E27) {x:(Domnitor, DeLa, La) | DOMNII(x1) AVx2(Domnitor, DeLa, La) (—
(DOMNII(x2) v (x2.DeLa > xi.DelLa)))}.

Alte expresii CRT sunt insa la fel de sau chiar si mai complexe decéat
echivalentele lor CRD, deoarece egalitatile trebuie explicit specificate si
pentru ca variabila tuplu corespunzatoare rezultatului este definitda pe o
multime de atribute distincte de oricare dintre cele ale schemelor de relatii
implicate in expresie. De exemplu, expresia CRT echivalenta (E11) din
exemplul 56 este:

(E28) { x1(D, M) | 3x2(D, DL, L)(DOMNII(x2) A (X2.D = x1.D) A Ixa(N, M,

Nec) (PERSOANE(x3) A (XN = x1.D) A (XM = x1.M)))}.

Atomii CRT difera de cei ai CRD doar datorita structurii diferite a valorilor referite
de variabile. Atomii de primul tip sunt mai simpli, deoarece in ei apare o0 singura
variabila, in timp ce atomii de al doilea tip necesita o notatie care sa permita referinte la
componentele variabilelor tuplu, deoarece, Tn general, comparatiile se fac la acest nivel.

Definifia 181 Atomii formulelor CRT pot avea doar una din urmatoarele doua forme:

> R(x), unde R(X) este o schema de relatie, iar x este o variabila definita peste X.

> X1.A1 0 X2.A2 sau x1.A1 0 ¢, unde: xi, X2 sunt variabile definite peste Xi, respectiv

Xz2; A1 € X1, A2 € Xz; C este 0 constanta; iar © este un operator de comparatie.

Formulele se definesc ca in CRD; singura diferenta este aceea cad sintaxa
cuantificatorilor necesita specificarea structurii variabilei legate corespunzatoare. Astfel,
structura este definita pentru orice variabila a expresiei, deoarece exista o singura
variabila libera (a carei structura este declarata in lista tinta).

Demonstratia teoremei urmatoare, care confirma faptul ca CRT si CRD au aceeasi
putere expresiva, este propusa cititorului spre rezolvare de problema 106.

Teorema 182 CRT si CRD sunt echivalente.

O consecinta imediata a teoremei 182 este aceea ca nici CRT nu este independent de
domeniu; ea implica insa faptul ca CRT-ID este echivalent cu CRD-ID si deci ca
problema independentei de domeniu a CRT este nedecidabila si ca CRT-ID este
echivalent cu algebra relationala (vezi problema 107).

Corolar 183 Urmatoarele limbaje sunt echivalente:

e Algebra relationala.

% De notat Tnsa ci aceasta nu implica si necesitatea declarrii vreunui domeniu de valori.



e Calculul relational al domeniilor independent de domenii.

e Calculul relational al domeniilor cu declaratii de domeniu al valorilor.

e Calculul relational al tuplilor independent de domenii.

Asa cum am procedat si in cazul CRD, in acest moment este rezonabil sa cautam a
defini un CRT-DV cu aceeasi putere expresiva ca si CRT-ID, pentru a garanta astfel
independenta de domenii. Cel mai natural mod de a defini domenii de valori pentru
variabilele tuplu este acela de a le asocia relatiilor corespunzatoare: fiecare variabila
poate lua valori numai dintre tuplii relatiei. Tn acest mod, declaratiile de domeniu al
valorilor ar defini si structura variabilelor, ceea ce nu ar ingreuna mult notatia. De
asemenea, deoarece domeniile de valori specifica apartenenta tuplilor la relatii, atomii
de prima forma (R(x)) nu ar mai fi necesari in multe cazuri.

Singura problema in legatura cu aceasta abordare priveste tuplul rezultat, care nu are
neaparat structura vreuneia din relatiile ce apar in formula expresiei. Solutia acestei
probleme este definirea unei liste finta, similara cu cea din CRD, dar cu elemente de
forma B:x.A, unde x este variabila tuplu, A este un atribut al unei relatii din care B ia
valori, iar B este un atribut al relatiei rezultat. Daca B este acelasi cu A, el poate fi omis
(pentru simplificarea notatiei). Se pot de asemenea folosi subliste prescurtate care refera
aceleasi variabile: de exemplu, se poate scrie B:... Bk: X.A1... Acn loc de Bi: X.As... Bk
X.Ax. O forma si mai concisa se poate folosi daca toate atributele unei variabile apar in
lista tinta si, in plus, fara vreo redenumire: in acest caz, dupa numele variabilei se scrie
doar simbolul *.

Sintactic, declaratiile de domeniu al variabilelor legate se definesc ca si in CRD,
adica in momentul cuantificarii, iar al celor libere — Tintr-o sectiune speciala a
expresiilor, zisa lista domeniilor, care precede formula.

Definisia 184 Expresiile CRT-DV au urmatoarea forma: {T |L | /}, unde:

» T este lista rinta, ale carei elemente au forma completa Y: x.Z (unde x este o
variabila tuplu, iar Y si Z sunt liste de atribute avand acelasi cardinal) sau
formele simplificate X.Z sau x.*;

» L este lista domeniilor, ale carei elemente au forma x(R), unde x este o variabila
tuplu, iar R numele unei relatii;

» feste o formula, ale carei variabile libere sunt prezente o data si numai o data in
lista domeniilor, ai carei atomi au forma x:1.A: © X2.A2 sau x1.A1 6 C si care are
domenii de valori asociate tuturor variabilelor cuantificate.

Exemplul 69 Interogarea formulata de expresia CRT (E27) din exemplul 68
poate fi formulata in CRT-DV astfel:
(E29) {x1.* | xx(DOMNII) | ¥x2(DOMNII) (x2.DeLa > xi.DeLa)}.
Similar, interogarea formulata de expresia (E28) poate fi formulata in
CRT-DV astfel:
(E30) { x..D, x2.M | x2(DOMNII), x2(PERSOANE) | x2.N = x1.D }.

Expresiile (E29) si (E30) sunt evident mai usor de citit decat expresiile echivalente
(E27) si (E28). Acest lucru nu este intamplator: pentru foarte multe interogari,
formularea in CRT-DV este mai simpla decat n orice alta forma de calcul relational. Din
acest motiv, limbajele de interogare folosite in cele mai populare SGBD relationale (si
nu numai), SQL si Quel, se bazeaza pe CRT-DV: ambele au liste tinta, declaratii
explicite sau implicite de domeniu al valorilor si formule cu atomi fara apartenenta.

Totusi, CRT-DV nu este la fel de puternic ca celelalte limbaje de interogare
prezentate anterior, deoarece declaratiile de domeniu ale sale nu sunt suficiente pentru a
reprezenta interogari ale caror rezultate provin din diverse relatii sau includ valori ce nu
apar in continutul bd; de exemplu, nu se poate formula in CRT-DV o0 expresie
echivalenta (E1) din exemplul 47. Problema 108 cere tocmai propuneri de extensii ce ar
trebui aduse acestui limbaj pentru a il face echivalent cu limbajele echivalente din



corolarul 183, in timp ce problema 109 cere demonstrarea urmatoarei teoreme de
caracterizare a puterii expresive a CRT-DV:

Teorema 185 CRT-DV este echivalent cu un limbaj algebric relational de tip AR,
care are toti operatorii acestuia mai putin reuniunea si care permite drept operanzi doar
relatii ale bd.

Teorema 185 are si 0 mare importanta practica: ea explica de ce SQL are nevoie de
operatorul ,,UNION”.

7.4 Limitari ale limbajelor de interogare relationale

Am introdus la sfarsitul subsectiunii 7.1.2 notiunea de completitudine a limbajelor
de interogare, motivatda de echivalenta algebrei relationale cu doua subclase ale
calculului relational. Completitudinea este si astazi considerata ca un minim obligatoriu
pentru puterea de calcul a limbajelor de interogare ale SGBD; totusi, s-a descoperit
rapid faptul ca ea nu este si suficienta, deoarece mai sunt necesare multe alte
caracteristici suplimentare pentru a rezolva destule probleme practice uzuale.

Prima observatie care trebuie facuta este aceea ca, de fapt, completitudinea se refera
doar la puterea selectiva a unui limbaj de interogare si nu la puterea sa de calcul: asa
cum am vazut in subsectiunea 7.2.1, expresiile AR (si deci si cele CR) nu pot crea noi
valori.

De aceea, limbajelor complete nu li se cere sa fie capabile sa exprime interogari ce
ar include calcule asupra valorilor memorate de bd. Dintre cele mai uzuale asemenea
tipuri de calcule, care au fost adaugate (intr-o forma sau alta) atat SQL, cat si Quel,
mentionam:

v Calcule asupra valorilor componentelor de tupli, ce pot fi definite cu ajutorul
expresiilor (e.g. aritmetice, sir, boolene etc.) asupra fiecarui tuplu al relatiilor bd
(fundamentale sau derivate); exemple: interogari calculand cati ani a domnit fiecare
domnitor in fiecare domnie Tn parte sau domnitorii ce si-au incheiat domniile cu cel
putin 3 ani Tnainte de moarte. Invitam cititorul sa proiecteze extensiile necesare AR
si diverselor forme de CR pentru ca acestea sa poata exprima asemenea tipuri de
calcule.

v' Calcule ce implica multimi de tupli, precum cardinalitatea (sub)domeniilor, sume,
minime, maxime sau medii (numite generic calcule agregate).

Ambele clase de calcule de mai sus pot fi introduse fara mare dificultate si cu
pastrarea echivalentelor intre limbaje, atat in AR, cét si in diversele forme de CR; ca
atare, nu ne vom mai ocupa de ele Tn continuare.

A doua limitare majora a notiunii de completitudine este existenta de interogari cu
sens pe care limbajele complete nu trebuie sa fie capabile sa le exprime, chiar daca
rezultatele lor contin doar valori memorate de bd si sunt invariante la orice automorfism
al continutului acesteia. Exemplul urmator prezinta cel mai celebru reprezentant al
acestei clase de interogari:

Exemplul 70 Expresia AR (E31) calculeaza relatia de succesiune tranzitiva a
generatiilor de urmasi asupra relatiei r din figura 71:
(E31) RUTCS,U(leeU(R)N pies(R)) U msu(picu(R) > piLiz<su(R) > pizes(R)).
Totusi, (E31) nu calculeaza succesiunea tranzitiva pentru orice legatura de
succesiune: de exemplu, data fiind relatia r din figura 72, ea genereaza relatia (din
aceeasi figura) ce nu contine tuplul indicand faptul ca Bogdan Il a fost un succesor
indirect al Roman I, asa cum ar trebui.

Formalizam in continuare o notiune utila in contextul exemplelor de tipul celor de

mai sus.



Definisia 186 Se zice inchidere tranzitiva a unei relagii binare (finite) r(AB) relatia
r'(AB) cu proprietatea Jter, 3{ts, ..., i} <1, k>0, t, t1, ..., t tupli, astfel incat t{A] = t1
[A], ti[B] = ti+1[A], Vi, 1<i<k-1si t[B] = t[B].

Pe baza acestei notiuni, se poate formula si demonstra principala teorema a acestei
sectiuni. Pana atunci, mai sunt nsa necesare cateva notiuni si rezultate preliminare. Asa
cum am procedat si Tn subsectiunea 7.2.1, presupunem ca domeniul nu este ordonat; ca
atare, expresiile contin doar operatorii de comparatie ,,=” si ,,=”. (Invitam cititorul sa
demonstreze, ca exercitiu, ca aceasta presupunere simplificatoare nu are ca efect
pierderea generalitatii rezultatelor ce urmeaza).

Fie Vn>0 si ai, ..., an n constante distincte; fie ra(A1A2) o relatie binara cu n-1 tupli ti,
..., tr.1 astfel Incat ti[A:] = a;, iar ti[Az] = ai+1. ra poate fi privita ca reprezentand un graf cu
n noduri ay, ..., a si N-1 arce aiaz, a2as, ..., an1an. Evident ca, in terminologia grafurilor,
inchiderea tranzitiva a r, contine un arc aia; daci si numai daca i < j. n cele ce urmeaza,
introducem pas cu pas notiunea de formula propozitsionala de calcul al grafurilor in
forma normala disjunctiva:

Definizia 187 Tn calculul grafurilor, se zice atom oricare dintre urmatoarele doua
tipuri de obiecte:

» Atom de egalitate: x = a sau x # a, unde x este o variabila (peste multimea
nodurilor grafului), iar a e{ ai, ..., an} 0 constanta; intelesul atomilor de acest tip
este acelasi cu cel din CRD;

» Atom de distanza: dist(x,y) = k sau dist(x,y) = k, unde x si y sunt variabile, iar k
natural. Atomul dist(x,y) = k este adevarat pentru o substitutie s daca s(x) = a;, S
(y) = @ iar j —i = k. Interpretarea acestui atom in contextul grafurilor este aceea
ca distanta (in graf) intre valoarea lui x si cea a lui y este egala cu k; in caz
contrar, desigur, dist(x,y) # k.

Definisia 188 Atomii care contin egalitatea se zic pozitivi, iar cei care contin

neegalitatea se zic negativi.

Definitia 189 Se zice clauza orice conjunctie de atomi.

Definiria 190 Se zice formula propozirionala de calcul al grafurilor in forma
normala disjunctiva (FPFND) orice disjunctie de clauze.

Observatia 191 Evident ca orice formula propozitionala (construita, in general, cu
negatii, conjunctii si disjunctii) bazata pe atomi definiti de 187 poate fi redusa la o
FPFND echivalenta (folosind reducerea binecunoscuta din calculul propozitional
matematic, care produce o disjunctie de clauze, fiecare din ele fiind o conjunctie de
literali, care, la randul lor, sunt atomi sau atomi negati; cum, in contextul grafurilor,
exista atat atomi pozitivi, cat si negativi, este evident ca putem elimina toate negatiile).

Lema 192 3N > 0 natural, astfel incat VE expresie CRD si Vn > N, rezultatul
aplicarii lui E asupra r. poate fi descris de E(ra)={x4, ..., X/}, unde y este o FPFND.

r

(E31)
Stramos Urmas
Basarab | Nicolae Alexandru
Nicolae Alexandru Radu I
Radu | Dan |



Figura 71 Fragment al succesiunii Basarabilor si
rezultatul expresiei (E31) asupra ei

Stramos Urmas

Roman | Alexandru cel Bun
Alexandru cel Bun Bogdan Il

Bogdan 11 Stefan cel Mare

Stefan cel Mare ~ Bogdan |11

Figura 72 Fragment al succesiunii Musatinilor si
rezultatul expresiei (E31) asupra ei

Demonstrayie: Fie expresia CRD { x1, ..., X« |
/' }, unde numele atributelor sunt omise, iar
singurele constante care apar in / sunt au,
matematica dupa structura formulei /.

Stramos Urmas

Basarab | Nicolae Alexandru
Basarab | Radu |
Basarab | Dan |

Nicolae Alexandru Radu |
Nicolae Alexandru Dan I

Radu | Dan |

(E31)
Stramos Urmas
Roman | Alexandru cel Bun
Roman | Bogdan Il
Roman | Stefan cel Mare

Alexandru cel Bun Bogdan Il
Alexandru cel Bun Stefan cel Mare
Alexandru cel Bun Bogdan IlI
Bogdan Il Stefan cel Mare
Bogdan Il Bogdan 11l
Stefan cel Mare ~ Bogdan |11

..., an. Demonstratia foloseste inductia

1. (nici un conector sau cuantificator logic). Rezulta ca #este un atom; daca el este de
forma x = asau x # a, atunci el poate figura direct in y; daca el este de forma x =y
sau x =y, atunci el poate fi Tnlocuit cu dist(x,y) = 0 (respectiv dist(x,y) # 0); in
sfarsit, daca el este de forma R(x,y), atunci el poate fi inlocuit cu dist(x,y) = 1.

2. Inductie. Daca cea mai exterioara structura este construita doar cu negatii, disjunctii
si conjunctii, /poate fi redusa la o0 FPFND conform observatiei 191. Raméan deci de
analizat doar cuantificatorii; cum cel universal poate fi redus la cel existential, este
suficienta tratarea doar a acestuia din urma. Fie expresia {xi, ..., X« | Ix(f)}; prin
ipoteza inductiei, #poate fi inlocuit cu 0 FPFND w = wa v ...v w,; ca atare, singurul
lucru ce ar mai trebui facut este eliminarea cuantificatorului din formula Ix(ya v ...v
wp). Conform observatiei 191, disjunctiile pot fi reduse la o FPFND, deci este



suficient de eliminat cuantificatorul din 3x(y), unde y este o clauza. Pentru aceasta,
distingem urmatoarele doua cazuri:

I.  (wnu conyine nici un atom pozitiv referind x). Tn acest caz, putem Tnlocui 3x(y) cu
¥, unde /" este o clauza ce are aceeasi atomi ca si y, cu exceptia celor care refera
X. Demonstram ca 3N > 0 natural, astfel Tncat {x, ..., Xe[3x(y)} este egal cu {xi, ...,
Xe|¥}, In raport cu rn, ¥n > N: daca un tuplu satisface 3x(y), atunci el satisface
toti atomii care nu refera x si deci satisface y’. Reciproc, daca un tuplu satisface
y’, fie N numarul de atomi din y care refera x (toti negativi in acest subcaz!) si fie
Vvn > N; evident ca 3 an € {a, ..., an} astfel incat y este adevarat daca an este
substituit lui x, deoarece fiecare atom care refera x interzice una dintre valorile lui
X, deci N atomi interzic N valori, Tn timp ce toate celelalte n-N sunt permise.

Il. (w congine un atom pozitiv « referind x). Atomul « forteaza x sa ia 0 anume
valoare sau sa aiba o anumita distanta fixata fata de o alta variabila. Rezulta ca 3x
(w) poate fi inlocuit cu ¥/, unde ¥’ contine atomii lui y care nu refera x precum si
cate unul sau mai multi atomi pentru fiecare dintre atomii referind x, dupa cum
urmeaza:

e daca « are forma x = a;, atunci (furnizdnd doar demonstratia pentru atomii
pozitivi, deoarece pentru cei negativi ea este trivial similara!):
dist(x,y) = k devine y = ai+ (care, la randul ei, devine fals, daca i+k > n;
modul de tratare al atomilor adevarat si fals este discutat mai jos, la sfarsitul
demonstratiet);
dist(x,y) = k devine y = aix( fals, daca i-k < 0);
- X =g devine adevarat daca i = j si fals, daca i # j.

e daca « are forma dist(x,y) = k, atunci (furnizand din nou doar demonstratia
pentru atomii pozitivi si presupunand ca nu exista nici un atom de forma x =
ai, caci atunci el ar putea fi tratat ca mai sus):

- dist(x,z) = h devine dist(y,z) = h-k daca k < h, respectiv dist(z,y) = k-h daca k
> h;
- dist(z,x) = h devine dist(z,y) = h+k.

e daca aare forma dist(y,x) = k, atunci transformarea este evident similara.

e de asemenea, in cazul in care « are forma dist(x,y) = k (sau dist(y,x) = k),
atunci sunt adaugati clauzei k-1 atomi de formay # ay, ..., y # a1 (respectiv y
# Ank+l, ..., Y 7 ).

e in sfarsit, atomii constanti sunt Tnlocuiti cu ceva care are mereu aceeasi
valoare: fals este inlocuit cu dist(x,x) = 0, iar adevarat cu dist(x,x) =0. qg.e.d.

Pe baza notiunilor de pana acum si a acestei ultime leme, se poate formula si
demonstra principala teorema a acestei sectiuni care, desi se refera la CRD, se aplica
evident si tuturor celorlalte limbaje echivalente cu acesta.

Teorema 193 Nu se pot exprima in CRD interogarile care calculeaza inchiderea
tranzitiva a oricarei relatii binare.

Demonstrasie: Sa presupunem prin absurd ca JE expresie CRD care calculeaza

inchiderea tranzitiva a relatiilor binare. Daca alegem V¥n > N, unde N este numarul
natural din enuntul lemei 192, rezulta ca E(rn) poate fi exprimat ca {Xi, X2 | y( X1, X2)},

unde y este o formula propozitionala. Este important de remarcat faptul ca formula y

este independenta de n, cu exceptia atomilor y # an«+1, ..., Y # a» adaugati de lema 192

pentru eliminarea cuantificatorilor. Mai mult, numarul de atomi ai y este independent

de n.

Fie rn, cu n mai mare decat maximul dintre urmatoarele patru valori:



e N;

e Numarul de atomi ai y;

e k+p+2, unde k este cea mai mare constanta aparand intr-un atom pozitiv de
distanta al y, iar p este cel mai mare indice al constantelor a, care apar intr-un
atom pozitiv de egalitate;

e valoarea minima p astfel incat exista o secventa de cel putin k+2 valori ap, ...,
ap+k+1 CU proprietatea ca nici una dintre ele nu figureaza in vreun atom negativ de
egalitate, unde k este cea mai mare constanta aparand intr-un atom negativ de
distanta al w.

Aratam ca E(rn) nu este egal cu Tnchiderea tranzitiva r,* a r.. Sunt posibile doua

cazuri:

1. (orice clauza a w are un atom pozitiv) Fiecare clauza ori forteaza una dintre
variabile (x: sau x2) sa fie egala cu o constanta, ori ,,fixeaza distanta” intre x: si

X2. Fie k cea mai mare constanta aparand intr-un atom pozitiv de distanta al ,
iar p cel mai mare indice al constantelor a, care apar ntr-un atom pozitiv de
egalitate al v ; ca atare, ap+1 i @p++2 NU @par in nici un atom pozitiv de egalitate,
iar k+1 nu apare in nici un atom pozitiv de distanta. Rezulta ca perechea ap+1,
ap+k+2, Care apartine lui r," (de remarcat ca n > p+k+2), nu apartine lui E(r),
deoarece nu satisface nici o clauza. Tn consecinta, in acest caz, E(rn) # ri*.

2. (o clauza v’ a y are doar atomi negativi) Fie ap, ap++1 doua valori care nu apar
in atomii negativi de egalitate, unde k este cea mai mare constanta aparand intr-
un atom negativ de distanta al y (aceste valori exista din ipoteza de mai sus
asupra lui n); evident ca perechea ap++1, ap satisface v/, deoarece ea nu violeaza
nici unul din atomii lui y/ (care sunt toti negativi) si deci apartine E(r»), desi nu
apartine lui r»*. Tn consecinta, si in acest caz, E(rn) # r*.

g.e.d.
Exemplul 71 Pe langa cativa atomi negativi de egalitate (care nu schimba cu
nimic intelesul formulei in cauza), lema 192 genereaza pentru expresia
(E32):
{aXe | R(X1X2) v 3Ya(R(XwYy1) A R(Y1X2)) v 3 yi(3Y2(R(X1,Y1) A R(Y1,Y2) A R(Y2,%2)))}
care este echivalenta cu (E31) din exemplul 70, urmatoarea expresie:
(E33) { x1, X2 | dist(x1, X2) = 1 v dist(xz, X2) = 2 v dist(x1, x2) = 3 }.
Aceasta confirma faptul ca expresiile calculului relational pot specifica doar
un numar fix de distante ale inchiderii tranzitive si deci nu pot specifica
aceasta operatie Tn general, pentru orice relatie binara.

La o prima privire superficiala, ar putea parea ca teorema 193 contrazice teorema
154, deoarece rezultatul unei inchideri tranzitive este intotdeauna invariant in raport cu
orice automorfism al continutului bd. Reamintim Tnsa (vezi sfarsitul subsectiunii 7.2.1)
ca teorema 154 se refera la interogari definite peste un continut fixat si NU peste toate
continuturile posibile ale unei scheme.

Definitia 194 O interogare Q se zice generica daca, pentru Vr continut de bd si Vh
automorfism al r, h(Q(r)) = Q(r) (i.e. Q pastreaza automorfismele oricarui continut).

Corolarul 195 Pentru orice schema de bd, Vr continut al ei si VQ generica exista o
expresie de algebra relationala E astfel incat Q(r) = E(r).

Demonstrayie: Fie o schema de bd, un continut al ei r si 0 interogare Q generica oarecare

fixate. Deoarece Q este in general partiala, Q(r) ar putea fi nedefinita; Tn acest caz, este

suficienta alegerea unei expresii AR a carei valoare este si ea nedefinita (de exemplu,
fiindca refera schema unei relatii ce nu exista In schema de bd). Tn caz contrar, deoarece

Q este generica, Vh automorfism al r, are loc, prin definitie, h(Q(r)) = Q(r), deci Q(r)

este invariant la orice automorfism al r. Conform teoremei 154, exista insa in acest caz



0 expresie E cu proprietatea ca Q(r) = E(r).
g.e.d.

Desigur ca pentru orice relatie binara fixata exista o expresie AR care 1i calculeaza
inchiderea tranzitiva (deoarece inchiderea tranzitiva este o functie generica); teorema
193 afirma Tnsa ca nu exista nici o expresie AR care sa calculeze inchiderea tranzitiva a
oricarei relatii binare. Aceasta inseamna deci ca putem oricand scrie o expresie AR care
sa calculeze inchiderea tranzitiva a unui continut oarecare fixat al unei relatii binare;
exista oricand insa alte continuturi valide (mai ,,bogate”) ale aceleiasi relatii, pentru care
expresia respectiva nu va mai calcula corect inchiderea tranzitiva (iar pentru a obtine
inchiderea tranzitiva a acestora, este nevoie de cate 0 noua expresie AR pentru fiecare
asemenea continut, toate distincte intre ele; mai mult, evident, pe masura ce continutul
unei asemenea relatii se ,,jmbogateste”, expresia AR corespunzatoare devine din ce in ce
mai complicatal).

Mai mult, de remarcat si ca nu exista nici expresii AR care sa calculeze, macar
pentru un continut fixat al unei asemenea relatii, al n-lea pas din calculul inchiderii
tranzitive, unde n>1 este un parametru.

O notiune de completitudine mai generala a fost definita de Chandra si Harel, care
au pus accentul nu pe rezultatele interogarilor pentru un continut fixat de bd, ci pe
interogari in sine, privite ca functii:

Definisia 196 Un limbaj L se zice CH-complet daca, pentru orice schema de bd si
VQ generica, exista o L-expresie E astfel incat, Vr continut al schemei, Q(r) = E(r).

Exemplul canonic de limbaj CH-complet, propus tot de Chandra si Harel, este numit
QL; informal, el include algebra relationala extinsa cu o instructiune de atribuire (si deci
variabile peste relatii), plus repetitia cu un test de ajungere la multimea vida.

Trebuie remarcat in acest context ca, de fapt, limbajele comerciale clasice SQL si
Quel sunt cel mai adesea ori extinse Tn sensul CH-completitudinii®’, ori sunt incapsulate
intr-un limbaj de programare gazda de nivel Tnalt, care asigura constructiile de
programare ce permit puterea de calcul completa®,.

De notat ca limbajele bazate pe logica de ordinul intai ce sunt prezentate in capitolul
5 (e.g. DATALOG), care au puterea de exprimare superioara algebrei relationale, permit
specificarea inchiderilor tranzitive.

7.5 Valori nule in limbajele de interogare

Definitiile semanticii expresiilor AR si CR devin foarte complicate atunci cand
trebuie considerate si valorile nule, indiferent de tipul acestora.
Exemplul 72

Fie relatia din figura 73 (cu cheia primara #Nota si Tn care, evident, produsul
#Studente#Examen este cheie, iar #Student si #Examen sunt chei straine) si
urmatoarele doua expresii echivalente:

onota > 4(NOTE), respectiv

{x..* | x{(NOTE) | x;.Nota > 4}.

Rezultatul acestor expresii trebuie, evident, sa includa primul si sa excluda
ultimul tuplu al relatiei din figura 73; trebuie nsa oare inclus si al doilea tuplu
sau nu?

Daca nulul este necunoscut, atunci el tine temporar locul unei valori de fapt
cunoscute sau n curs de a fi cunoscuta, ceea ce insa, evident, nu ne ofera nici
0 indicatie pentru raspunsul de care avem nevoie (pentru ca nu se poate inca
sti daca valoarea corespunzatoare este mai mare decat 4 sau nu).

% A se vedea, de exemplu, Transact-SQL (al MS SQL Server) sau PL/SQL (al Oracle).
% A se vedea, de exemplu, VBA (al Access).



Daca nulul este de tip inexistent (inaplicabil), atunci tuplul corespunzator nu
trebuie probabil inclus n rezultat.

Daca nulul este lipsit de informatie, atunci, evident, dilema este inca si mai
putin rezolvabila.

Mai mult, daca consideram si urmatoarele doua expresii, care, intuitiv, sunt
echivalente celor de mai sus, raspunsul la ntrebarea privind al doilea tuplu nu
devine deloc mai clar, ci dimpotriva:

o_nota < 4(NOTE), respectiv

{x.* | x2(NOTE) | —(x;.Nota < 4)}.

NOTE (#Nota, #Studente#Examen)
#Nota  #Student #Examen Nota

1 1 1 10
2 1 2 p
3 2 1 4

Figura 73 Relaria citata de exemplul 72

Exemplul 72 sugereaza ca, in prezenta valorilor nule, logica booleana uzuala (i.e. cu
doua valori) nu este capabila sa asigneze expresiilor relationale valori de adevar
rezonabile, pe baza carora sa putem decide daca un tuplu trebuie sau nu sa faca parte din
rezultatul unei interogari.

Ca atare, s-a incercat initial extensia teoriei relationale a interogarilor prin folosirea
unei logici ternare si a unui asa numit principiu al substitugiei nulurilor aferent celei de-
a treia valori logice adaugate celor boolene si anume: necunoscut. Informal, efectul ei
este furnizarea in asemenea cazuri a doua raspunsuri la orice interogare: primul (asa-
numita versiune adevarata) continand tuplii ce satisfac ,,cu siguranta” predicatele logicii
extinse, iar al doilea (asa-numita versiune posibila) continand tuplii care ,,le-ar putea” si
ei satisface (fara insa a putea fi siguri de acest lucru).

Aceasta abordare a condus la definirea a doua versiuni pentru operatorul de selectie
si la o tratare sintactica a nulurilor pentru toti ceilalti operatori relationali. Evident, cele
doua versiuni ale selectiei corespund versiunii adevarate, respectiv posibile mentionate
mai sus.

Asa cum era de asteptat Tnsa (cel putin privind retrospectiv), aceasta abordare si-a
vadit rapid inconvenientele majore induse. De exemplu, Tn mod trivial, urmatoarele
doua expresii sunt echivalente in contextul absentei nulurilor, dar echivalenta se pierde
in cazul aparitiei valorilor nule, deoarece rezultatul celei de-a doua expresii este in
continuare egal cu intreg continutul tabelei NOTE (deci ea este echivalenta cu aplicatia
identitate), in timp ce rezultatul primei nu include nici un tuplu avand valoare nula
pentru atributul Nota:

(E34) onota>4(NOTE) U onota<s(NOTE), respectiv

(E35) {x1.* | x2(NOTE) | (xs.Nota > 4) v (x;.Nota < 4)}.

S-a dovedit ca acest lucru se datoreaza faptului ca principiul substitutiei nulurilor
este solid numai n contextul CR si nu si in cel al AR. Mai mult, s-a observat imediat si
ca aplicarea principiului substitutiei nulurilor in CR este extrem de laborios, intru-cat
numarul substitutiilor necesare creste exponential cu numarul aparitiilor de nuluri.

Tn consecinta, s-a Tncercat o altd abordare a acestei probleme, bazatd Tn esenta pe
impunerea de constrangeri asupra nulurilor, pentru a restrange posibilele substitutii
corespunzatoare. De exemplu, revenind la figura 73, proiectantul bd ar trebui sa
specifice pentru cel de-al doilea tuplu, intr-o coloana separata dedicata acestui scop,
numai una dintre urmatoarele valori: adevarat, fals, > 4 sau < 4. Evident ca aceasta
abordare permite surmontarea inconvenientelor celei anterioare, cu exceptia faptului ca
si ea trateaza doar nulurile de tip necunoscut (i.e. nu si nulurile de celelalte doua tipuri).



La fel de evident este insa ca si aceasta abordare prezinta propriile inconveniente,
deloc neglijabile si anume:

» numarul de constrangeri necesare poate fi enorm

» n timp, constrangerea asociata unei valori nule ar putea trebui sa fie modificata

» unora dintre valorile nule s-ar putea sa le fie necesare constrangeri ale caror expresii
sunt foarte complicate (pentru a putea fi corect tratate din punctul de vedere al
tuturor interogarilor implicate si nu doar a uneia sau unora dintre ele)

» gestionarea acestor constrangeri ar putea fi foarte complicata (de exemplu, pentru a
depista eventualele multimi de constrangeri incoerente sau constrangerile
tautologice, precum, de exemplu, & > 4 v ¢ < 4, problema despre care se stie ¢, in
general, este computational intratabila).

Meritul ei incontestabil Tnsa a fost acela ca, atat comunitatea stiintifica din domeniu,
cat si proiectantii SGBD relationale s-au convins cu aceasta ocazie ca problema
nulurilor este una a carei semantica nu se preteaza la pure manipulari sintactice si ca
»~maximum sintactic” ce poate fi oferit proiectantului de interogari relationale este
imbogatirea AR si CR cu un predicat unar atomic capabil a testa daca o valoare este sau
nu nula.

Tn aceasta abordare, se ofera un atom NULL(A), care pentru atributul A si tuplul t are
valoarea adevarat daca t[A] este o valoare nula, respectiv fals in caz contrar, iar valorile
nule sunt considerate drept simboli speciali, care nu satisfac nici un alt predicat boolean.

De exemplu, intelesul unui atom de tip A@B este ,,t[A] si t[B] nu sunt valori nule, iar
t[A] este in relatia & cu t[B]”, iar negatia unui atom de tipul A=B este: A=B v NULL(A)
v NULL(B). Evident ca, in cazul particular al expresiilor (E34) si (E35) de mai sus, de
fapt, sensul dorit este cel formalizat de expresiile (E36), respectiv (E37) (care, in plus,
sunt astfel echivalente intre ele atat n absenta, cat si in prezenta nulurilor):

(E36) onota>4(NOTE) U 6nota<a(NOTE) U onuLLineta(NOTE), respectiv

(E37) {x1.* | x2(NOTE) | (xs.Nota > 4) v (x;.Nota < 4) v NULL(Nota)}.

Avantajele acestei abordari sunt evidente:

nu este nevoie de Tnlocuirea logicii boolene cu una ternara

nu este nevoie de vreun principiu de substitutie a nulurilor

nu este nevoie de constrangeri suplimentare atasate valorilor nule

nu este nevoie de nici un fel de distinctie intre cele trei tipuri de valori nule.

Ca atare, toate SGBD relationale implementeaza acest tip de solutie, iar standardul

ANSI SQL [390] include si functia booleana corespunzatoare IsNull. De remarcat in plus

ca acest predicat ofera si posibilitatea calcularii mult mai elegante a operatorului

algebric de diferenta intre multimi.

Y VVY



(E.1.) [Ull]: Fie schema de relatie OAC, unde O = Orase, A = Adrese, C = Coduri-
postale, cu dependentele functionale (df) OA—C (orice adresa dintr-un oras are un
singur cod postal) si C—O (orice cod postal este asignat unui singur oras, dar nu
neaparat si unei singure adrese din acle oras — unde prin adresa se intelege, de exemplu
strada si numarul).

Schema are cheile OA si AC, este in FN3, dar nu si in FN Boyce-Codd (FNBC).
Schema admite descompuneri ih FNBC care au proprietatea jfp dar nici una care sa
pastreze dependenta OA—C. Descompunerile ei nefiind deci practic interesante, vom
analiza doar schema originala. Fie urmatorul continut al acesteia (perfect posibil in
raport cu cheile tabelei !):

Orage  Adrese (str., nr) Cod
Sibiu  Carpatilor, 10 2400
lasi Stefan cel Mare, 12 2400

Acest continut este evident aberant (doua orase nu pot avea acelasi cod). Construirea
unui asemenea contraexemplu este posibila deoarece specificarea cheii AC este inutila
(ea neputand impune df C—O0) iar fortarea cheii C imposibila (caci C nu este injectiv).

Am aratat in [Mal] de ce MRD nu poate oferi nici o solugie pentru acest exemplu:
este nevoie de o constrangere suplimentara, de tip comutativitate de diagrame de functii,
de neexprimat deci in termeni relationali. Intre timp am rafinat si mai mult [Ma2]
solutia oferita cu acel prilej, distingind intre orasele carora li s-a asignat un singur cod
(indiferent de adrese) si cele care au fost ,,zonate” pe (portiuni de) strazi sau chiar
imobile (carora li s-a asignat cite un cod n parte). E adevarat ca aceasta solutie e mai
»,complicata”, caci conduce la o schema datalogica cu 3 tabele si 3 constrangeri explicite
(in afara cheilor), in loc de 2, respectiv 1 (deoarece trebuie impusa corespunzator
partitionarii oraselor, si partitionarea codurilor postale). Dar ea prezinta doua avantaje
suplimentare deloc neglijabile: pe linga o reflectare mult mai acurata a semanticii
modelate (ceea ce simplifica mult formularea de intrebari asupra continutului bd) si
reprezentarea datalogica este mult mai naturala — caci nu se repeta fiecare oras
»,nezonat” de sute de ori (pentru fiecare adresa a sa in parte) si nici nu este obligatorie
memorarea adreselor din aceste orase (lucru care poate nici nu intereseaza!).

(E.2.) [Ull]: Fie schema de relatie CPOASG unde C = Cursuri, P = Profesori, O =
Ore, A = Amfiteatre, S = Studenti, G = Grade, cu df C—P (fiecare curs este tinut de un
singur profesor), OA—C (intr-un amfiteatru nu se pot tine simultan mai multe cursuri),
OP—A (un profesor nu se poate afla simultan in mai multe amfiteatre), OS—A (un
student nu se poate afla simultan in mai multe amfiteatre), si CS—O (absolvind un curs,
fiecare student obtine cel mult un grad).

Schema are doar cheia OS iar df listate constituie o acoperire minimala. Schema
admite descompunerea ,,frumoasa” CSG (cu cheia CS), CP (cu cheia C), COA (cu
cheile CO si OA), COS (cu cheia OS) care este in FNBC, are proprietatea jfp, dar nu
pastreaza nici OP—A, nici OS—A. (Sunt posibile si alte descompuneri rchivalente cu
aceasta, dar care ,,nu se suprapun atit de bine intuitiei noastre despre ce anume
informatii ar trebui tabulate Tn bd” [UII] sic!). Schema admite Tnsa si descompunerea
CSG, CP, COA, POA (cu cheile PO si OA), SOA (cu cheia SO) care este Tn FN3,
pastreaza toate dependentele si are si proprietatea jfp. Se afirma ca adaugarea la schema
a dependentei multivaluate (dmv) C->>0A ,permite, impreuna cu df de mai sus,
derivarea tuturor dmv pe care le-am simti intuitiv ca fiind valide” [Ull]. Astfel
imbogatita, schema admite o descompunere cu proprietatea jfp Tn FN4 (si anume COA,
CP, CSG) dar care nu pastreaza nici ea dependentele OP—A si OS—A. (De remarcat n
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plus ca, numai si numai pentru a avea proprietatea jfp, descompunerea ih FNBC
necesita — suplimentar fata de cea in FN4 — si tabela COS ).

Ne ramane deci de analizat, din nou, doar descompunerea in FN3 (celelalte permit
in mod evident continuturi invalide ale bd, din moment ce nu pastreaza toate
dependentele). Fie urmatorul continut al acestei bd:

C S G C P C ) A P O A S O A
Cl s1 g1 cl pl cl ol al pl ol a2 s1 ol a3
cl s2 g2 c2 pl cl 02 al pl 02 a3 s2 02 a2
c2 sl g2 c2 ol a2 p2 o0l a3

c2 02 a2

Invitam cititorul sa verifice ca fiecare tabela in parte contine doar tupli valizi in
raport cu cheile ei. Totusi, acest continut al bazei de date este aberant: ,,orarul” memorat
de COA obliga pl sa se afle simultan Tn al si a2, atit la o1 cét si la 02 (si cum, conform
POA, la 0l el s-a aflat in a2, rezulta ca c1 a ramas descoperit; mai mult, atit c1 cit si c2
au fost descoperite la 02, caci pl figureaza in a3 la aceasta ora !); similar, sl ar fi trebuit
sa se afle la ol simultan in al si a2, dar el a ales — sau a nimerit, putin importa — a3, tot
asa precum, la aceeasi ora, s2 ar fi trebuit sa fie in al dar a fost in a2!).

Se poate observa ca, in general:

» COA Tmpiedica intr-adevar ca intr-un amfiteatru sa fie programate simultan mai
multe cursuri si ca un acelasi profesor sa fie programat simultan Th mai multe
amfiteatre; Tn schimb, COA permite memorarea informatiei ca un acelasi profesor
(student) ar trebui sa se afle simultan Th mai multe amfiteatre.

» Poa Tmpiedica intr-adevar ca mai multi profesori sa figureze simultan intr-un
acelasi amfiteatru si ca un acelasi profesor sa figureze simultan in mai multe
amfiteatre, dar POA nu poate obliga profesorii sa fie — la orele prevazute de
continutul COA- in vreunul din amfiteatrele Tn care ar trebui sa-si tina cursurile
(eventual simultan - sic!).

» SOA Tmpiedica intr-adevar ca vreun student sa figureze simultan prezent in mai
multe amfiteatre, dar nu il poate obliga ca — la orele prevazute de continutul COA-
sa se afle macar intr-unul din amfiteatrele Tn care sunt programate cursuri la care el
este Tnscris).

Tn concluzie, ca si in cazul (E.1.) de mai sus, nici un continut al vreunei bdr pentru
acest exemplu nu va fi cu adevarat valid decat pur intamplator. (Din punct de vedere
relational, chiar si continuturile analizate de noi sunt valide: joinul tuturor tabelelor
elimina orice tuplu aberant ar contine vreuna din ele, iar deinitia proprietatii jfp nu
porneste de la continutul descompunerii ci de la cel al ,relatiei universale”). Deci nici
pentru acest exemplu nu exista solutie relationala corecta.

Dar cel mai grav lucru n legatura cu acest exemplu este faptul ca problema propusa
nu este nici complet, nici precis formulatd si ca, in general, ea nu are solutie
(matematica, darmite de modelare!) !!

Intr-adevir, sa presupunem ca orice student se poate inscrie simultan la orice cursuri
(asa cum reiese implicit din context, in lipsa unei restrictii in acest sens). Este usor de
verificat ca, In general, nu 1i putem garanta ca va putea participa la toate orele lor: il
inseamna ca, Tn acest caz, SOA devine inutila! E drept ca, in principiu, ea ar putea
memora unde anume s-a aflat fiecare strudent la orice ora: dar, daca impunem
constrangerea explicita ca un student sa nu poata participa decat la cursurile la care este
inscris (si anume: V 0€0 V seS V aeA 3 ceC 3 geG (pl(0,a)=Cc A ¢2(c,5)=g), unde
01:G1->C, 92:G2—>G si G 1cO x A, G 2cC x S), atunci nu vom putea memora, de
exemplu faptul ca in realitate s1 a fost la 0l Tn a3; iar daca nu impunem aceasta
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constrangere, bd tot nu ne va putea ce cursuri a frecventat de fapt un student (caci joinul
natural intre OSA si COA nu contine, de exemplu nici o informatie despre s1)!

Probleme la fel de mari sunt si cu alcatuirea orarului, chiar in ipoteza simplificatoare
ca nu ne intereseaza faptul ca unui student anume i se ofera sau nu sansa de a putea
frecventa regulat toate cursurile la care s-a inscris. Si in acest caz este usor de verificat
ca, daca ne propunem ca obiectiv principal folosirea spatiului disponibil (amfiteatrele),
atunci POA devine inutila: daca dorim concomitent ca orice ora de curs sa fie acoperita
cu un porfesor (i.e. impunem constrangerea explicita editionala: vV 0O V peP V acA
3 ceC (p3(c)=p A ¢l(0,a)=c), unde @3:0—P), atunci tot nu vom putea memora, de
exemplu, informatia ca in realitate pl a fost in a3 la 02; iar daca nu avem aceasta
prtentie, atunci oricum bd nu ne poate spune ce cursuri a tinut de fapt un profesor (caci
joinul natural intre COA si POA nu contine, de exemplu, nici o informatie despre p2 )!
Mai mult, in primul din aceste subcazuri vom fi probabil adeseori obligati sa angajam de
urgenta noi profesori si / sau sa platim degeaba salariul unora dintre ei!!

Similar, daca ne stabilim ca obiectiv principal incarcarea profesorilor disponibili,
atunci COA devine inutila (caci putem obtine ,,orarul” din POA si CP). Mai mult, daca
dorim in concomitent sa putem efectiv tine toate cursurile, atunci — in general — sau vom
fi obligati sa construim (inchiriem) noi amfiteatre (ziua neavand decét 24 de ore!) sau
vom tine unele goale! Ca sa nu mai vorbim despre faptul ca este perfect posibil ca, an
acest caz, sa programam cursuri la care nu s-a incris nici un student!!

Spatiul nepermitandu-ne dezvoltarea mai multor consideratii pe marginea acestui
exemplu, retinem doar concluzia acestei analize: mai grav decat oferirea unei solurii
gresite la o problema, mai grav inca decat incercarea de a solufiona o problema cu
mijloace teoretice inadecvate, ni se pare formularea ambigua, incompleta a problemei
si, mai ales, ,, repezirea cu capul inainte” in rezolvarea ei, fara a studia in prealabil
daca si in ce condirii ea are sau nu solurii. Consideram ca morala acestui ,,fiasco”
relational trebuie sa fie urmatoarea: nu orice manipulare sintactica, oricat de ,,solid” ar fi
ea justificata de o teorie de nivel sintactic, nu poate produce decéat intamplator o
reprezentare corecta a semanticii de la care s-a pornit! Degeaba definitii de noi
concepte, degeaba algoritmi, degeaba teoreme — oricat de frumoase in sine! — atunci
cand premizele abordarii sunt ,,firave”!! Aceste triste constatari, care ar trebui sa puna
pe ganduri in mod serios pe orice ,,fan” al modelarii relationale, sunt cu atat mai
elocvente cu cit aproximativ o jumatate din cap. 5 din [UIl] (dedicat proiectarii bdr)
graviteaza tocmai n jurul acestui exemplu!

(E.) [Ull]: Fie schema de relatie CSPA, unde C = Cursuri, S = Studenti, P =
Premize, A = Ani, cu df SP—A (un student a absolvit o premiza intr-un singur an) si
dmv ,,incastrate” (,embedded”) C->>S|P (un student se poate inscrie la mai multe
cursuri Tntr-un singur an; un curs poate fi conditionat de absolvirea mai multor premize;
jar absolvirea unui curs poate constitui o premiza a inscrierii la mai multe cursuri.
Mentionam ca printr-o premiza se intelege tot un curs.). Schema are doar cheia CSPA si
admite descompunerea ih FN4 CS, CP, SPA (cu cheia SP) care are proprietatea jfp si si
pastreaza toate dependentele.

Am aratat [Mal,Ma2] ca dmv incastrate nu se impun obiectiv: ,,necesitatea” lor
este un rezultat al slabiciunilor MRD, atat conceptul de dmv, cit si presupunerea
existengei unor ,,relarii universale” sunt nejustificat de ,,tari”’. Acest lucru este trivial
verificabil si in cazul particular al exemplului de fata. Trebuie recunoscut cu onestitate
faptul ca explicatia ce am dat mai sus C->> S|P modeleaza acurat ,realitatea”
considerata si ca aceasta explicatie defineste pur si simplu doua relatii matematice — una
peste C si S, cealalta peste C si P. Lasind la o parte modul ,transcendent” in care se
poate ajunge, in general, la concluzia ca unei scheme relationale trebuie sa i se adauge o
anumita dmv Tincastrata (singura indicatie ca ar putea fi eventual nevoie de asemenea
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dependente fiind furnizata doar sintactic, de algoritmul de testare a proprietatii jfp!), sa
aratam doar ca si aceasta schema permite continuturi aberante. Fie, de exemplu:

C S C P S P A
cl sl cl c2 sl c4 al
cl c3
c2 c5
c5 cl

Fiecare continut in parte este valid in raport cu cheile tabelei respective. Se observa
nsa imediat ca acest continut al bd este aberant, caci s1 nu ar trebui sa aiba dreptul sa se
inscrie la ¢l (deoarece el nu a absolvit nici una din premizele c2 si c3 necesare
acestuia). Cauza este deci de aceeasi natura cu cea semnalata pentru exemplele de mai
sus: proprietatea jfp este prea ,,slaba” si nu poate impiedica memorarea de tupli aberanti
in tabelele descompunerii (ba, lucru si mai grav, joinul natural ce intervine in definirea
acestei proprietati disimuleaza existenta unor asemenea tupli!). Pe scurt, ,,necazul” cu
aceasta descompunere este ca CS nu poate Tmpiedica inscrierea la un curs studentilor
care nu si-au luat premizele mecesare acelui curs.

Acesta nu este Tnsa singurul necaz cu aceasta schema relationala: ea nu poate impune
nici conditia ca multimea premizelor oricarui curs sa fie inclusa in multimea cursurilor
(de exemplu, c4 din SPA, dar nu numai, de unde putem sti oare ca c3 din CP este la
randul lui curs?). Si mai grav este insa faptul ca o asemenea schema nu poate impiedica
conditionarile circulare de cursuri! (Mai bine deci ca MRD nu este capabil sa exprime
constrangerea ce ar interzice studentilor inscrierea la cursurile pentru care nu si-au luat
premizele necesare caci, in acest caz, nici un student n-ar reusi vreodata sa se inscrie la
cl, c2 sau c5!!).

(E.4.) [ZM]: Fie schema de relatie NFMAVPCID, unde N = Numar inmtriculare, F
= Fabricant, M = Model, A = An, V = Valoare, P = Proprietar, C = Carnet, | = Incalcare
lege circulatie, D = Data ncalcare, cu dependentele:

D.1 N-F

D.2 N-A

D.3 N-M

D4 N-V

D5 N-P

D.6 N-C

D.7 N->>ID

D.8 FAM-V
D.9 FAM—->NPCID
D.10 P—C

D.11 P—>>ID

D.12 P>>NFAMV
D.13C—»P

D.14 C—>>ID

D.15 CH>>NFAMV

Credem ca cititorul este de aceiasi parere cu noi: in fata unei asemenea lite de
dependente, inainte de a anailza solutie relationala a acestei probleme este preferabila
analizarea puterii ei! Numarul mare si complexitatea unora dintre dependentele asertate
(de cata imaginatie, de cata munca o fi fost nevoie pentru abstractizarea D9, D12 si
D15!) ne pun pe ganduri: ce vrea sa spuna fiecare in parte ? sunt oare toate justificate?
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sunt ele consistente? modeleaza ele oare acurat ,realitatea” dorita? Singurele informatii
suplimentare furnizate de autori [ZM] sunt urmatoarele: se doreste ca bd sa ofere date
despre:

» fabricantul, modelul, anul de fabricatie si proprietarul fiecarei masini

Tnmatriculate

» valoarea curenti a fiecarui tip de masina

» carnetul de conducere al oricarei persoane, precum si posesorul oricarui carnet

» istoria tuturor incalcarilor legii circulatiei (cod contraventie, data contraventiei)

de catre orice sofer.

Cu D1 la D5 putem fi de acord la prima vedere: orice masina inmatriculata este de
un unic model, a fost produsa intr-un unic an de catre un unic fabricant, are o unica
valoare si se afla in posesia unui unic proprietar. D6 ne starneste insa primele dubii: Tn
ce sens 1i asociem unei masini un unic carnet de conducere? Tn general, ea poate fi
condusa de mai multi soferi (chiar la un acelasi drum!). Este oare vorba despre carnetul
proprietarului ei (care este, intr-adevar unic)? Daca da, de ce nu 1l asociem
proprietarului — urmand ca, la nevoie, sa stabilim legatura intre masina si carnetul
acestuia prin tranzitivitate? (Lucru ,,canonic” si in limbaj natural, caci intrebarea ,,Ce
carnet de conducere are masina m?” este lipsita de sens, si nimeni nu ar ghici ca, de fapt,
am vrut sa intrebam ,,Ce carnet de conducere are proprietarul masinii ?).

D7 este si mai ciudata: oare chiar se doreste memorarea istoriei tuturor
contraventiilor savarsite la volanul tuturor masinilor? (caci nu n putem inchipui totusi ca
masinile incalca singure vreo lege!). Si daca este asa, nu ar fi mai normal sa memoram
si soferii care le-au comis? (sau se doreste cumva interzicerea dreptului de circulatie al
masinilor la volanul carora s-au comis prea multe contraventii? sic!).

D8 ne obliga la prima revenire asupra acceptului dat initial dependentelor D1 la D7.
In mod clar, D4 a fost listata doar din dorinta de a aserta cat mai multe dependente
(toate?)! Ea este desigur redundanta (si nu doar semantic: si sintactic ea poate fi derivata
din D1, D2, D3 si D8!). Mai mult, simtim in acest moment nevoia abstractizarii unui
nou obiect de modelat in aceasta bd: tipul unei masini. Definim un tip de masina ca
fiind clasa de echivalenta a tutror masinilor de un acelasi model, produse intr-un acelasi
an de catre un acelasi fabricant. Relational, putem modela aceasta considerand atributul
T = Tip si inlocuind D1 la D4 si D8 cu: N—>T, TV si ToFAM (unde XY
constituie o abreviere pentru X—Y si Y—>X).

Chiar inlocuind FAM cu T in partea stanga a D9, vom fi totusi obligati sa respiram
adanc (indelungi minute!) dupa terminarea ,,rostirii intelesului” ei: oricare ar fi masinile
m1 si m2 de un acelasi tip t, existda 0 masina m3 astfel incat ori ea are acelasi numar de
inmatriculare, acelasi proprietar, care are acelasi carnet (sic!) si la volanul ei s-au
savarsit aceleasi contraventii, la aceleasi date ca si pentru m1 si, in acelasi timp, ea este
ce acelasi tip si a costat la fel cu m2 (sic!), ori ea (m3 pentru cei ce au uitat deja de unde
am plecat!) are acelasi numar de inmatriculare, acelasi proprietar, care are acelasi carnet
(re-sic!) si la volanul ei s-au savarsit aceleasi contraventii, la aceleasi date ca si pentru
m2 si, Tn acelasi timp, ea este de acelasi tip si a costat la fel (re-sic!) cu m1. Marturisim
ca, ajunsi prima oara n acest punct al analizei de fata, nu ne-am putut abtine un hohot
de ras morometian! Sa fi fost de vina abordarea relationala a modelarii datelor in
general? sau, in particular, acest nefericit concept zis dmv? sau aceasta utilizare a lui de
catre autori [ZM]? Probabil toate laolalta!

Am pomenit deja (la (E.)) ca dmv este inutil de ,,tare” si ca mult mai potrivita ni se
pare utilizarea in loc a conceptului consacrat de relatie matematica. Ridicandu-ne
corespunzator de la nivelul relational la cel semantic, matematic, fraza de mai sus ar
vrea sa ne spuna ca fiecarui tip de masina i se asociaza o multime de masini de acel tip,
fiecare dintre acestea aflandu-se Tn posesia céate unui proprietar, care proprietari au
fiecare cate un carnet de conducere si au savarsit contraventii la diverse date. Trebuie
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recunoscut ca, si la acest nivel, asertarea D9 este tot ridicola: ea ne spune in fond doar
ca surjectia canonica N—T nu este injectiva! (ceea ce, este drept, ne intareste inca o data
convingerea ca am facut bine sa tipizam masinile si ca relatia de echivalenta considerata
cu acel prilej nu aduce cu sine doar avantaje sintactice, de eleganta a formalizarii, ci
chiar corespunde semanticii ,realitatii” de modelat). Acest lucru fiind trivial in general,
el nu merita explicitat (nu ne-ar ajunge o viata intreaga sa caracterizam un singur obiect
daca ne-am apuca sa insiram tot ceea ce el ar putea fi dar nu este!).

D10 confirma presupunerea ce am facut cu ocazia analizei D6 (si cum nimic de aici
incolo nu o va infirma, vom putea elimina linistiti si D6 din formularea problemei: atat
semantic cat si sintactic ea se deduce tranzitiv din D5 si D10!). D11 ne spune ca, in
general, un proprietar de masina poate incalca legea circulatiei de mai multe ori,
eventual Tn acelasi mod, dar la diverse date. Sa admitem ipoteza simplificatoare ca nu ne
intereseaza cazurile n care un acelasi sofer a ncalcat aceasta lege Tn acelasi mod de mai
multe ori Tntr-o aceeai zi (in caz contrar, n-am avea decat sa memoram asociat si ora
contraventiei). Dar de ce oare ,,proprietar” si nu ,,sofer”, asa cum este cazul nu numai in
realitate, ci si n specificatiile informale a problemei din [ZM]? Mai ales ca, probabil,
chiar si la dansii poti fi sofer fara a fi proprietar de masina, si viceversa (macar
temporar!).

Tn consecinta, noi am abstractiza si submultimea SOFERI (unde, evident, intr-un
model al datelor mai evoluat, atdt SOFERI cat si PROPRIETARI ar fi incluse intr-o
multime de OAMENI). Identificand elementele acestei noi submultimi prin intermediul
injectiei S = Soferi, putem inlocui D11 prin S—>ID asa cum este normal (sau, eventual,
prin SN—>ID daca intereseaza realmente si masinile la al caror volan s-a comis fiecare
contraventie in parte). Similar, D10 se poate inlocui prin mult mai naturala S—C. De
remarcat in plus ca oricum, chiar daca rescriem astfel D10 si D11 sau nu, ridicola D7
devine inutila semantic de Tndata ce consideram D11- si vom renunta deci si la ea (sigur
ca sintactic ea se poate deduce din D5 si D111).

Invitam cititorul sa analizeze D12 in detaliu singur (noua ne-a ajuns D9!l);
semantic, ea ne spune ca un proprietar poate poseda simultan mai multe masini (nu
neaparat de acelasi tip). Si aceasta informatie este Tnsa triviala: daca nu asertam si P—N,
urmeaza in mod evident ca N—P nu este injectiva (in general, relatia inversa unei
functii nu este functionala!). Deci nu este nevoie nici de D12.

D13 trebuie inlocuita cu C—S. Chiar daca nu facem aceasta inlocuire, avand in
vedere si D10, rezulta oricum ca D14 si D15 sunt la randul lor inutile atat semantic cat
sl sintactic (prima, in virtutea D11; cea de a doua, in virtutea D12 — care tocmai am
vazut ca este inutila Tn virtutea D5!). Si uite asa, din inutilitate in inutilitate, s-au scris
15 dependente din care am putut ,,alege2 doar 8!!

Recapituland, din punct de vedere semantic (i.e. al modelarii) D4, D6, D7, D9,
D12, D14 si D15 sunt inutile. Si, in mod evident, nu MRD fin sine este de blamat pentru
aceasta. trebuie sa ne punem atunci intrebarea daca macar din punct de vedere sintactic
(i.e. al proiectarii bd) ele nu sunt cumva necesare (ceea ce ar fi in defavoarea
metodologiei de proiectare propusa de autori [ZM], dar i-ar scuza din punct de vedere al
modelarii). Cititorul poate Thsa verifica ca algoritmul de proiectare propus in [ZM] nu
are nici el nevoie de aceste dependente (ci, asa cum ne-am fi si asteptat, le elimina pe
toate — cu un consum desigur inutil de timp si resurse calculator!). Lucru de altfel vizibil
si Tn descompunerea obtinuta ca solutie, descompunere in care nici una din aceste
dependente nu se reflecta.

Desigur ca apare legitima intrebarea la ce bun sa complici lucrurile intr-atit (si Tntr-
un asemenea hall!) incéat aproape sa dublezi in mod inutil formularea unei probleme ,,de
jucarie”, atat de simpla in fond? Cum am mai putea stapani modele ,,adevarate” cu mii
de atribute si sute de dependente [Mal] daca am proceda la fel? Este oare indicata
asertarea tuturor dependentelor ce ne ,trec prin cap”? Sau, si mai rau, trebuie oare sa
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incercam toate combinatiile posibile de atribute pentru a lista inchiderea tranzitiva a
dependenselor existente (sic!)? Desigur ca raspunsul la aceste ultime doua intrebari
trebuie sa fie (categoric!) negativ: militam pentru o analiza aprofundata a problemelor
de modelat, pentru o formulare corecta, cat mai concisa si eleganta cu putinfg a
fiecareia dintre ele. Desigur ca, din cand in cand, putem gresi inclusiv prin asertarea
unor informatii redundante. Dar de aici si pana la dublarea inutila a dimensiunii
modelului este un pas ,,urias” ce merita evitat! (mai ales ca daca reunim toate df cu
aceiasi parte stanga raportul util/superfluu devine si mai dezastruos: 5/6!).

In concluzie, chiar in termeni relaszionali, acest adevarat contraexemplu de
modelare a datelor ar trebui reformulat astfel: fie schema de relatie NTFMAVPSCID,
cu dependentele:

D1’ : N—>T (o masina apartine unui singur tip)

D2’ : T—>FMA (un tip este caracterizat biunivoc de tripletul fabricant,
model, an de fabricatie al masinilor)

D3’ : T—>V (un tip de masina are un singur pret)

D4’ : N—P (0 masina are un unic proprietar)

D5” : S<C (un sofer are un unic carnet de conducere, carnet care este
numai al sau)

D6’ : S—»> ID (un sofer poate savarti o multime de incalcari ale legii
circulatiei, la diverse date calendaristice)

Desigur ca nici aceasta formulare relationala nu modeleaza acurat ,,realitatea” avuta
in vedere: ea nu surprinde nici echivalenta ce ,calculeaza” elementele multimii
identificate de T (reprezentate doar de D1’ - abstractizand surjectia canonica asociata,
dar fara pastrarea informatiei despre aceasta natura a semanticii sale) si nici faptul ca
multimile ale caror elemente sunt identificate de P, respectiv S trebuie sa fie incluse
ambele intr-+ aceiasi multime (de oameni). Acestea sunt Tnsa lucruri imposibil de
exprimat ih MRD.

Solutia de proiectare oferita de autori [ZM] este descompunerea VFMA, NF; NA,;
NM, PC; PID; NP: ea este in FN4, pastreaza toate dependentele si are proprietatea de
jfp. Intdmplator, fie ca analsizam aceasta solutie, fie pe cea ,.clasica” echivalenta (i.e.
VFMA, NFMA, NPC, PID), fie solutia reformularii date de noi mai sus (i.e. NTP,
TFEMAYV, SC; SID) bd corespunzatoare nu pot memora continuturi aberante. Dar acest
lucru nu constituie un merit al abordarii relationale ci se datoreste trivialitatii problemei
propuse!
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8. Probleme propuse spre vegolvare

Formalizati diferenta dintre definitia produsului cartezian uzuala in teoria
multi-milor si cea din modelul relational al datelor.

Sa se demonstreze ca propozitia corespunzand valorilor nule lipsite de informa-
tie (Rx(t[Ad,....t[A1] ,t[Ak:1],...,t[An])) este echivalentd cu disjunctia formulelor
asociate celorlalte doua tipuri de valori nule: IX(R(t[Ad],...,t[Ak1], X, t[Ak],..., t
[A]D)) v (3IXREALD- AL X Al t[A]) A R«(t[AL,...,t[A] t
[Ac], ..., t[AA])).

Sa se demonstreze propozitia 25.

Sa se demonstreze propozitia 27.

Calculati cardinalitatea minima si cea maxima a joinului a n relatii, n natural,
n termenii cardinalitatii operanzilor.

Sa se demonstreze ca operatorul join este comutativ si asociativ.

Demonstrati ca operatorii de selectie si proiectie sunt monotoni.*® Extindeti
definitia monotoniei la operatori n-ari si demonstrati ca si operatorul join este
monoton.

Sa se demonstreze lema 9.

Sa se demonstreze lema 10.

Sa se demonstreze propozitia 22.

Fie n = cardU; sa se arate ca numarul de FD triviale peste R(U) este 3" — 2".

Ar creste puterea expresiva a FD daca am admite si FD fara nici un atribut in
partea stanga si/sau in cea dreapta? De ce?

Demonstrati lema 46 (indicatie: folositi inductia dupa lungimea derivarii).
Demonstrati lema 48.

Demonstrati sau infirmati soliditatea urmatoarelor reguli de deductie pentru
FD:

daca X oY, atunci X -»Y

daca XY, atunci Y - X

daca X2 Y, atunci X - Y

daca X -»YsiZo X, atunciZ —»Y

daca X > YsiZoXsiY oV, atunciZ - V.

O multime de reguli de inferentda S se zice independenta daca nici o
submultime proprie a sa S’ nu permite derivarea tuturor constrangerilor

derivabile cu ajutorul S pentru orice multime de constrangeri. Demonstrati ca
multimea {FD1, FD2, FD3} este independenta.

Gasiti legaturi ntre diversele reguli de derivare din text si cele din problema
15. Gasiti, printre toate aceste reguli de derivare, multimi de reguli complete si
independente.

Demonstrati corolarul 51.

Demonstrati ca VX, X * este cea mai mica inchidere continand X.

Gasiti 0 multime solida si completa de reguli de derivare pentru constrangerile
tuplu (indicarie: sunt necesare presupuneri suplimentare asupra domeniilor atri-
butelor).

Demonstrati lema 67.

Demonstrati tranzitivitatea aplicatiilor de continere (i.e. pentru orice pereche

@:T, > T,sl n:T,— Tsexista o aplicatie de continere de la T, la Ts).

23. Demonstrati corolarul 96.

® Reamintim ca un operator unar f se zice monotondaca vV ry, I, () = f(r) < f(r2)
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24,
25.

26.
217.
28.
29.
30.
31.

32.

33.
34.
35.
36.
37.
38.
39.
40.

41.

42.

43.
44,

45.
46.
47.

48.
49.

50.
51.

Demonstrati corolarul 98.

Furnizati un exemplu de relatie pentru care conditiile necesare din teorema 99
nu sunt obligatorii.

Formulati o caracterizare a problemei implicatiei pentru DIN bazata pe vanare
(cu presupunerea ca algoritmul se termina).

Gasiti conditii suficiente de terminare a vanarii pentru DIN.

Demonstrati lema 102.

Demonstrati lema 103.

Demonstrati lema 104.

Demonstrati propozitia 105 (indicarie: folositi inductia dupa numarul de pasi
necesari in vanare pentru a adauga tuplul t la ri).

Proiectati un algoritm de rezolvare a problemei implicatiei pentru DIN cu
urma-toarele specificatii:

Intrare: o schema de bd, o multime I de DIN, o schema de relatie Ri si o lista de
atribute L; din Xi

legire: toate schemele de relatii R; si listele de atribute L, cu proprietatea ca |
implica Ri[L;] < Rj[L.].

Simplificati regulile de inferenta pentru subclasa DIN tipate; proiectati un
algoritm eficient de rezolvare a problemei implicatiei pentru aceasta subclasa.
Construiti 0 multime de reguli de inferenta solida si completa pentru DIN
unare; proiectati un algoritm de complexitate liniara pentru problema
implicatiei corespunzatoare.

Aratati ca implicatia finita si cea restrictionata coincid pentru FD.

Gasiti o multime 7"de FD si de DIN si 0 FD fastfel incat /"'nu implica (neres-
trictiv) # dar implica finit /

Demonstrati punctul 2 al lemei 112,

Demonstrati lema 116 (indicarie: infinitatea domeniilor este esentialal).
Demonstrati lema 117 (indicayie: aceeasi ca la problema de mai sus!).

Definiti notiunile de satisfacere puternica si slaba pentru DIN si demonstrati
teorema similara 118.

Demonstrati ca daca o multime F de FD este slab satisfacuta de o relatie r si
daca exista o relatie r’ fara valori nule, obtinuta din r prin substitutii, ce
satisface F, atunci r’ satisface (in contextul implicatiei uzuale, lipsite de valori
nule) toate FD implicate de F.

Demonstrati ca regulile de inferenta FD1, FD2 si FD4 sunt solide pentru FD si
n prezenta valorilor nule necunoscute.

Demonstrati teorema 121.

Proiectati, pornind de la figura 26, un algoritm de calcul a inchiderii unei
multimi de atribute Tn raport cu 0 multime de FD Tn contextul satisfacerii slabe.
Demonstrati soliditatea regulilor de inferenta FD1, FD2 si FD4 pentru FDN.
Demonstrati teorema 123.

Demonstrati ca daca F si G sunt multimi de FDN echivalente, atunci, oricare ar
fi Y>A € F, exista o FDN Z—A e G astfel incat Z c .

Demonstrati ca pentru orice multime F de FDN exista si este unica o submulti-
me a sa ce constituie o acoperire neredundanta pentru F.

Demonstrati teorema 125.

Studiati problema implicatiei pentru reuniunea claselor FDN si CE.
Demonstrati ca (teorema de caracterizare a schemelor de relasii cu FD avand
0 singura cheie): data fiind o schema [R, F], cu R(U) si F={X; > Y4, ..., Xk >
Y}, R are o unica cheie < U — Z;...Z« este o supercheie, unde Zi = Yi — Xi, V1<
i <k.
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52.

53.

54,

55.

56.
S7.

58.
59.

60.

61.
62.

63.

O schema de relatie [R,F] se zice a fi in forma normala 2 (FN2) daca F* nu
contine nici o FD partiala K — A (X—>AeF" se zice parriala daca 3IX’ < X
astfel Tncat X’—>AeF"), unde K este o cheie, iar A un atribut neprim (i.e. un
atribut care nu face parte din nici o cheie). Demonstrati ca FN2 este strict mai
slaba decat FN3.

O schema de relatie [R,F] se zice a fi in forma normala 2 speciala (FN2S) daca
VK,AeR, K cheie, =3X < K, AgX, astfel incdt X—AeF". Demonstrati ca
FN2S este strict mai slaba decat FN3, dar strict mai puternica decat FN2.

O schema de relatie [R,F] se zice a fi in forma normala 3 (FN3) daca pentru
orice FD netriviala X—>Ae<F, unde A este neprim, X este o supercheie (unde,
vezi si problema 51 de mai sus, un atribut A se zice prim daca face parte din cel
putin o cheie si neprim in caz contrar). Sa se demonstreze ca:

a. [R,F] este in FN3 daca nici un atribut neprim nu este tranzitiv dependent de
nici o cheie a R (unde un atribut A se zice tranzitiv dependent de o multime
de atribute X daca exista 0 multime de atribute Y astfel incat X > Y, Y —> A
e F', Y > X g F', iar A ¢X; rezulta, evident, conform definitiei cheilor, ca
A este tranzitiv dependent de o cheie K daca exista o multime de atribute X
care nu este supercheie, nici nu contine A, dar X - A € FY).

b. FNS3 este strict mai slaba decat FNBC, dar strict mai puternica decat FN2S.

O schema de relatie [R,F] se zice a fi in forma normala cu chei elementare
(FNKE) daca oricare ar fi FD netriviala X—AeF, ori X este o cheie elementara,
ori A face parte dintr-o asemenea cheie (unde o cheie K se zice elementara daca
exista macar un atribut AeR astfel incat —3K’cK cu proprietatea ca
K’—>AeF"). Demonstrati ca FNKE este strict mai slaba decat FNBC, dar strict
mai puternica decat FN3.

Fie o schema R(U); demonstrati ca daca R satisface DMV X —— Y, atunci ea
satisface si DMV X —— U — XY (proprietatea de complementaritate a DMV).
Construiti si demonstrati o teorema de caracterizare a DMV triviale.
Demonstrati ca o relatie poate satisface X —-— YZ, desi violeaza X ->— Y.
Aratati ca, n general, data fiind o multime F de FD, nu este posibila gasirea
unei multimi M de DMV astfel incét o relatie satisface F < ea satisface M.
Demonstrati ca X >— Y si X >— Z implica X ->— Y - Z (si deci, datorita
proprietatii de complementaritate, X >— Y n 2).

Demonstrati tranzitivitatea DMV.

Fie schema STUDENTI(#Student, #Curs, Credit, Student, Sex, Varsta, Curs).
Identificati FD si cheile ei. Proiectati o schema echivalenta in FNBC. Se poate
obtine si 0 schema in FNDC? Justificati raspunsul.

Fie schema STUDENTI(#Student, #Laborator, #PC, Student, Laborator, PC)
avand urmatoarele FD:

#Student— Student #Student — Laborator #Student—
#Laborator
#Student > PC #Laborator —» PC

#Laborator — Laborator

#PC — PC #PC — #Laborator

Laborator — #Laborator

Analizati eventualele anomalii ale schemei si proiectati o schema echivalenta in
FNDC.

64. a. Demonstrati teorema 131.

65.

b. Aratati ca ea nu ar mai avea loc daca definitia FN4 s-ar referi doar la DMV din

Isinulaceledin 7.
Demonstrati teorema 133.
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66.

67.

68.
69.

70.

71.

72.

73.

74.

a. Demonstrati (corolarul 134) ca o schema [R,F] este in FNBC (respectiv FN4)
daca oricare ar fi FD (respectiv DMV) d e F exista 0 unica dependenta de
cheie care implica d.

b. Aratati ca un rezultat similar pentru FNPJ (deci d fiind DJ) nu este
adevarat.

a. Stabiliti valoarea de adevar a urmatoarei propozitii: “Orice relatie cu doua
atribute este in forma normala proiectie join (FNPJ)”.

b. Construiti si demonstrati o propozitie care sa furnizeze conditia necesara si
suficienta pentru ca o relatie cu doua atribute sa fie in FNPJ.

Demonstrati teorema 136.

a. Demonstrati ca Tn absenta ipotezei ca domeniile contin cel putin doua valori

distincte pentru orice atribut, lema 138.a. nu mai este adevarata.
b. Completati demonstratia lemei 138.a. luand in considerare si DMV,
c. Demonstrati lema 138.b.
Fie urmatoarea schema de bd:
PERSOANA (#Cod, Prenume, Nume, Sex, DataNasterii)
TATA (Tata, Copil)
MAMA (Mamg, Copil)

Scrieti 0 expresie SPJ pentru calculul ambilor parinti ai tuturor persoanelor
memorate de bd. Furnizati cateva continuturi valide ale acestei scheme si
calculati, pentru fiecare in parte, rezultatul expresiei SPJ corespunzatoare.
Fie o bd “tehnologica” pentru memorarea unor repere (piese, subansamble,
module, produse etc.) compuse din alte repere. Structura tehnologica a unui
reper poate fi vizualizata sub forma unui arbore in care, la fiecare nivel, se pot
afla ori repere “atomice” (in frunzele arborelui), ori repere “compuse” (in
nodurile non-frunza). Proiectati o bd in FNPJ, considerand codul, denumirea,
pretul si compunerea reperelor. Furnizati un posibil continut valid.

Tn contextul bd de la exercitiul anterior scrieti expresiile SPJ pentru calculul

urmatoarelor interogari:

a) Submultimea compunerilor memorate (denumire reper, denumire reper
compus imediat superior).

b) Submultimea reperelor (denumire, pret) pentru care pretul este numai cu
1.000 mai mic decat pretul reperului imediat superior in a carui componenta
intra.

Pentru fiecare din aceste expresii, calculati raspunsurile pentru continutul

propus la problema 71 de mai sus.

Fie o bd de “personal” in care intereseaza numele, prenumele, sexul, data si

locul nasterii, adresa si localitatea domiciliului, data angajarii, data Tncetarii

angajarii si angajatorul (firma, organizatia administrativa etc.) fiecarei
persoane, precum si denumirea, localitatea si eventualele subordonari Tntre
angajatori (e.g.: Microsoft Romania srl, cu sediul in Bucuresti, Romania, este
subordonata Microsoft Central and Eastern Europe GmbH, cu sediul in

Munchen, Germania, care este subordonata Microsoft Corporation, cu sediul in

Redmond, S.U.A.). Specificati schema in FNPJ a acestei bd si prezentati un

posibil continut valid al ei.

Tn contextul bd de la exercitiul anterior scrieti expresiile SPJ pentru calculul

urmatoarelor interogari:

a) Submultimea subordonarilor memorate (denumire organizatie subordonata,

denumire organizatie imediat superioara).

b) Submultimea persoanelor (nume, prenume, data si locul nasterii) care au
lucrat in decursul timpului in aceeasi localitate in care s-au nascut, la o
organizatie cu sediul in aceeasi localitate cu organizatia careia ii este
subordonata.
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75.

76.

77.

78.

79.
80.
81.

Pentru fiecare din aceste expresii, calculati raspunsurile pentru continutul
propus la problema 73 de mai sus.

Considerati multimea cursurilor oferite de o universitate, cu presupunerea ca
fiecare din ele are asociata o submultime (posibil vida) de cursuri (zise
preconditii) ce trebuie absolvite Tnainte de a fi permisa nscrierea la ele. Date
fiind doua atribute, cheia surogat si denumirea cursului, proiectati o bd
“universitara” in FNPJ pentru a memora cursurile si preconditiile lor.
Exemplificati cu un posibil continut valid. Extindeti bd (tot Tn FNPJ) si
continutul de mai sus (mentinand validitatea) cu urmatoarele informatii: un
student (caracterizat de cod, prenume, nume si cursurile absolvite, precum si
cele la care s-a inscris) se poate inscrie la mai multe cursuri, daca a absolvit
toate preconditiile acestora (evident ca la orice curs se pot inscrie mai multi
studenti); pentru fiecare curs pot fi recomandate mai multe carti (iar o carte
poate fi recomandata la mai multe cursuri); pentru cursuri mai intereseaza si
cartile recomandate si studentii inscrigi; pentru carti intereseaza codul, titlul si
cursurile la care sunt recomandate. Ilustrati cu un continut valid al acestei bd.
Tn contextul bd de la exercitiul anterior scrieti expresiile SPJ pentru calculul
urmatoarelor interogari:

a) Submultimea cursurilor cu cel putin o preconditie (denumire curs, denumire

preconditie).

b) Submultimea cursurilor (denumire) la care s-a inscris macar un student.
c) Submultimea studentilor (prenume, nume) inscrisi la cursurile la care este

recomandata cartea cu titlul “Tratat de algebra’.

d) Submultimea studentilor (prenume, nume si denumire curs absolvit) care au

absolvit cursuri a caror denumire este aceeasi cu titlul uneia din cartile
recomandate la curs.
Pentru fiecare din aceste expresii, calculati raspunsurile pentru continutul
propus la problema 75 de mai sus.
Proiectati 0 baza de date “administrativ-geografica” in FNPJ care sa memoreze
denumirea, codul postal, numarul de locuitori si subdiviziunea administrativa
(judet, stat, canton, departament, land, provincie, voievodat etc.) de care apartin
localitatile, denumirea, codul automobilistic, prefixul telefonic, localitatea de
resedinta si tara de care apartin subdiviziunile administrative ale tarilor,
denumirea, codul automobilistic, prefixul telefonic, denumirea subdiviziunilor
administrative si capitala tarilor lumii. llustrati cu un continut valid al acestei
bd.
Tn contextul bd de la exercitiul anterior scrieti expresiile SPJ pentru calculul
urmatoarelor interogari:

a) Submultimea subdiviziunilor administrative (denumire, denumire tara,

denumire capitald) care includ capitale cu cel putin 1.000.000 de locuitori.

b) Submultimea judetelor din Romania (denumire, cod auto, prefix telefonic,

denumire localitate resedintd) care au resedinta intr-o localitate a carei
denumire este diferita de cea a judetului.

¢) Submultimea tarilor (denumire, cod auto, prefix telefonic, denumire capitala)

care au aceeasi denumire cu cea a capitalei lor.

d) Submultimea capitalelor (denumire tara, denumire capitala, denumire

subdiviziune administrativa, denumire resedinta subdiviziune) care nu sunt si

resedinta a subdiviziunii administrative din care fac parte.
Pentru fiecare din aceste expresii, calculati raspunsurile pentru continutul
propus la problema 77 de mai sus.
Aratati ca algoritmul 74 are complexitate O(|7”|x||I"])).
Aratati ca egalabilitatea (vezi definitia 90) este o relatie de echivalenta.
Demonstrati teorema 97.
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82.
83.

84.
85.
86.
87.
88.
89.

90.

91.

92.

93.

94.

95.

96.

97.
98.
99.
100
101

102.

Demonstrati teorema 113.

Aratati ca in orice continut al unei scheme R(U), daca XY = U, atunci X —> Y
< cheie(X).
Demonstrati ca un rezultat similar corolarului 134 nu are loc pentru FNPJ si
DJ.
Demonstrati punctul 2 al teoremei 141.
Demonstrati ca: VYcX, card(X) = card(nv(X)) < 3K < Y, K cheie.
de aratat ca dem. Sunt mai usoare folosind def. Cu nucleu a FD; eventual
de mutat mai jos
Precizati cheile, dependentele de incluziune si constrangerile de existenta
pentru fiecare dintre tabelele figurilor cu numere cuprinse intre si
Fie un SGBD relational care ofera scheme in FNDC. Proiectati pentru
metadatele sale:

a. 0 DEA

b. o bd in FNDC.
Construiti si reprezentati in conventiile DEA un graf in care noduri sa fie toate
conceptele MRD, iar arcele sa reprezinte relatia ,,se bazeaza pe” (indicatii:
»Spargeti” schema 1n subscheme interconectate; definitiile sunt entitati;
propozitiile, lemele, teoremele si corolarele sunt asociatii). Care sunt multimile
de elemente minimale, respectiv maximale ale grafului astfel obtinut?
Aratati ca joinul natural a doua relatii avand scheme identice este egal cu
intersectia acestora.
Date fiind doua relatii ri(X;) si r,(X;), unde X, c Xy, se zice impartirea lui r; la

r, si Se noteaza cu ry+r, relatia peste X; — X, continand tuplii t cu proprietatea
ca, Vter,, 3 tye ry astfel incat t; este o combinatie a lui t cu t, (adica, astfel
Tncét t,[X,]=t, si t,[X; — X;]=t). Aratati ca:
e impartirea este un operator derivat (i.e. care se poate obtine prin compunerea
altor operatori);
e impartirea este un fel de inversa a produsului cartezian, demonstrand
urmatoarea egalitate: (ryxr,)+r, =r;.
Demonstrati ca orice expresie AR poate fi transformata intr-o expresie
echivalenta ale carei relatii constante sunt toate definite peste un singur atribut
si contin un singur tuplu.
Demonstrati ca orice expresie AR poate fi transformata intr-o expresie
echivalenta in care selectiile au doar conditii atomice, proiectiile elimina doar
cate un singur atribut, iar ceilalti operatori sunt doar reuniuni sau redenumiri
sau diferente sau produse carteziene.
Discutati ipoteza care cere ca orice formula sau subformula sa aiba cel putin o
variabila liberd; in particular, considerati implicatiile sale asupra semanticii
expresiilor (valoarea acestora pentru substitutii) si asupra echivalentei CRD cu
AR.
Formulati interogarile din problema 92 in CRD.
Demonstrati lema 164.
Demonstrati lema 165.
. Demonstrati teorema 169 (AR este independenta de domeniu).
. Demonstrati ca rezultatul unei expresii CRD-ID contine doar valori din
domeniul activ al expresiei si al bd curente (indicarie: folositi lema 172).
Formulati interogarile din problema 92 in CRD cu declaratii de domeniu al
valorilor.
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103.

104.

105.

106.
107.
108.
109.
110.

111.

Pe baza cunostintelor Dvs. de QBE, discutati de ce acesta poate fi considerat o
transformare a expresiilor intre aceste doua limbaje.

Discutati posibilele extensii ale AR pentru a o face echivalentda cu CRD,
permitand astfel expresii dependente de domeniu.

Propuneti extensii ale AR si ale CR ce ar putea formaliza interogari de tipul
»,Cari ani a domnit fiecare domnitor in parte?” sau ,,Ce domnitori si-au
Tnceput domnia cu cel puyin 25 de ani Tnaintea morzii?”.

Formulati interogarile din problema 92 in CRT.

Demonstrati teorema 178.

Oferiti o demonstratie completa a teoremei 182 (echivalenta CRT si CRD).
Demonstrati corolarul 183.

Propuneti extensii ale CRT-DV care I-ar face echivalent cu celelalte limbaje
discutate in acest capitol.

Demonstrati teorema 185.
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