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l. wst^p

Projektowanie struktury logicznej (np. [22, 5. 74, 76, 81, 28, 88]) 
stanowi Jeden z głównych kierunków badań w dziedzinie relacyjnych baz da
nych. Punktem wyjścia w tych badaniach Jest zbiór atrybutów, których war
tości maję być przechowywane w bazie danych oraz zbiór powiązań między 
atrybutami. Celem natomiast jest zaprojektowanie takiej struktury bazy 
danych, aby nie wystąpiły w nisj dane nadmiarowe (redundancyjne). a ope
racje wstawiania i usuwania danych były realizowane w sposób możliwie 
prosty [23, 24, 25, 26, 70, 86] . Własności te zapewnia osiągnięcie tak 
zwanej trzeciej lub czwartej postaci normalnej [23, 24, 35] w strukturze 
logicznej, inaczej schematach poszczególnych rslacji.

Znane są dwie zasadnicze metody projektowania struktury logicznej. Pier
wsza, przedetawiona przez E.F. Codda razem z założeniami modelu relacyj
nego, polega na dekompozycji wstępnie przyjętej struktury relacji. Druga 
zapewnia osiągnięcie trzeciej postaci normalnej na drodze syntezy schema
tów relacji z zadanych zależności funkcjonalnych bez przyjmowania począt
kowej struktury relacji. Zalążki tej metody określili Delobel i Casey [29,30] 
oraz Wang i Wedekind [87, 18] , natomiast pełne sformułowanie zasad syntezy 
nastąpiło w pracach Bernstsina [19, 13] , a później Maiera [69, 70] .

Postęp prac nad obiema metodami projektowania związany był ściśle z roz
wojem badań nad opisem związków między atrybutami. Podstawowym modelem 
tych związków jest - wprowadzona przsz Codda - zależność funkcjonalna. 
Początkowo w pracach nad normalizację wykorzystywano analogię między za
leżnościami funkcjonalnymi a funkcjami logicznymi [36, 80] . Ważniejszym 
kierunkiem było Jednak sformułowanie w pracach Delobela i Caseya [29] , 
a przede wszystkim Armstronga [6] reguł wnioskowania, pozwalających eli
minować zależności redundancy jne i wybierać pokrycie zbioru zależności 
funkcjonalnych, które ogólnie można określić jako reprezentację zbioru za
leżności o własnościach pożędanych w procesie syntezy. Spełnienie w pro
jektowanej bazie wszystkich zadanych zależności funkcjonalnych (reprezen
tujących w modelu relacyjnym powięzania między relacjami) stanowi przy 
tym podstawowe założenie procesu syntezy. Pierwszy kompletny i poprawny 
algorytm syntezy sformułowany został przsz Bernstsina [l9] .

Pogłębienie badań nad różnymi postaciami pokrycia i ich wykorzystaniem 
w procesie syntezy przyniosły prace Maiera [69, 70] .

Dalsze prace (np. [27] ) nad powiązaniami między atrybutami doprowadzi
ły do sforaułowanla przez Fagina [35] zależności wielowartościowych.
Badania ta wzbogaciły aetodę dekompozycji umożliwiając uzyskania tak zwa
nej czwartej postaci normalnej echematu relacji.
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Prace Rissanena [78] oraz Aho, Beeriego 1 Ullmana [l] przyniosły defi
nicję i analizę własności zależności połączeniowe;!. Badania te pozwoliły 
na sformułowanie ważnej własności tzw. połączenia bez strat, traktowanego 
następnie Jako warunek reprezentowania w różnych strukturach baz danych 
tej samej informacji [l4] .

Lawina dalszych prac i definicji nowych zależności między artybutami 
(np. [39 , 40 , 42] ) zwięzana była głównie z kolejnymi próbami uogólnienia 
poprzednich definicji i ich własności, a także próbami stworzenia pełnej 
aksjomatyki w tej dziedzinie.

W ostatnich latach proces projektowania przysłonięty został koncepcję 
relacji uniwersalne j [43, 55, 50, 68, 72, 73, 85], pozwalajęcę użytkownikowi wi
dzieć całę bazę danych Jako jednę ogólnę relację, pierwszoplanowy w tym 
modelu problem automatycznego rozwięzywania zadań wyszukiwania danych 
postawił przy tym dodatkowe kryteria przed zadaniem projektowania struk
tury relacji, zwięzane z cyklicznościę będź acyklicznościę hlpergrafów 
reprezentujęcych schematy relacyjnych baz danych [l5, 16, 21,41,44,47,90],

Główne cele niniejszej pracy obejmuję z jednej strony rozszerzenie 
badań teoretycznych nad własnościami zbioru zależności funkcjonalnych 
oraz Jego pokrycia z punktu widzenia procesu syntezy, drugim zaś zamie
rzeniem było stworzenie algorytmu pozwalajęcego uwzględnić w procesie 
syntezy dodatkowe kryterium jego oceny.

Punktem wyjścia tych badań Jest analiza własności nieredundancyjnego 
pokrycia zbioru zależności funkcjonalnych, tworzonego w procesie syntezy.
W algorytmach syntezy Bernsteina [19] oraz Maiera [69, 7(5] po utworzeniu 
pokrycia istnieje konieczność dodatkowej eliminacji zależności redundan- 
cyjnych, ujawniaJęcych się po scaleniu w jednym schemacie relacji zależno
ści o lewych stronach będęcych tak zwanymi kluczami równoważnymi. W pra
cach autora [58, 59, 60, 6l] wykazano, że powyższa eliminacja jest zbęd
na, jeśli do nieredundancyjnego pokrycia należę wszystkie zależności wię- 
żęce klucze równoważne. Wymuszenie obecności takich zależności w pokryciu 
pozwala więc uprościć proces syntezy.

W rozdziale 3 niniejszej pracy rozwinięto powyższe tezy 1 przedstawio
no algorytm syntezy bazujęcy na zmodyfikowanej koncepcji wyznaczania po
krycia.

W niniejszej pracy drugim etapem badań własności pokrycia Jest analiza 
możliwości uzyskania - dla tego samego zbioru zależności funkcjonalnych - 
różnych postaci pokrycia oraz różnych schematów relacji. Własności takich 
różnych rozwięzań sę identyczne przy uwzględnieniu dotychczasowych kry
teriów oceny procesu syntezy. Proste przykłady (rozdział 4.1) pokazuję 
jednak, za dla takich schematów różna może być złożoność zadań wyszukiwa
nia danych realizowanych w zaprojektowanych bazach.

Tak więc złożoność typowych - w danej bazie - zadań wyszukiwania da
nych, aformułowanych Już na etapie projektowania struktury logicznej, 
(schematu) bazy danych, przyjęta została jako dodatkowe krytariua oceny 
efektów procesu syntezy.
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Wprowadzenie takiego kryterium wymagało w pierwszej kolejności opraco
wania metody tworzenia wszystkich możliwych postaci pokrycia.

Przedstawione w rozdziałach 4.2 i 4.3 badania zależności uauwanych 
z pokrycia pozwoliły zdefiniować zależności (i zbiory zależności), które 
zamiennie mogę występować w pokryciu. Zbadano szereg cech tych zależno
ści, nazywanych alternatywnie redundancyJnymi, wykazujęc między innymi, 
że własność alternatywnej redundancyjności jest relację równoważności. 
Pozwala to wyodrębnić klasy abstrakcji takich zależności, co istotnie 
upraszcza problem ich wyznaczania, a tym samym tworzenia - dla tych sa
mych danych - różnych postaci schematu relacyjnej bazy danych.

Ocena tworzonych schematów według wspomnianego wyżej kryterium jest 
złożonym zagadnieniem algorytmicznym. Przyjęto, że podstawę tej oceny 
Jest liczba połęczeń relacji wykorzystywanych w procesie rozwięzania każ
dego z zadań wyszukiwania danych. Wyznaczanie tej liczby jest praktycznie 
możliwe jedynie przy automatycznym rozwiązywaniu zadań. Metody takie ana
lizowane sę w literaturze [16, 41, 72, 73, 85] dla wspomnianej uprzednio 
relacji uniwersalnej. Ich prezentecja wymagała wprowadzenia do pracy po
jęcia hlpergrafów jako powszechnie stosowanych narzędzi w tej dziedzinie. 
Opracowany w rozdziale 4.5 algorytm umożliwia wyznaczanie liczby łęczonych 
relacji dla zbiorów atrybutów reprezentujęcych zadania wyszukiwania da
nych. Ograniczono się przy tym do obszernej klasy baz danych reprezento
wanych hipergrafami acyklicznymi.

Przedstawiony w pracy algorytm syntezy pozwala na utworzenie wszyst
kich możliwych - dla zadanego zbioru zależności funkcjonalnych - schema
tów relacyjnej bazy danych oraz wybór schematu najlepszego poprzez mini
malizację liczby relacji potrzebnych do rozwięzania przyjętych w danej 
bazie zadań wyszukiwania danych.

W tym miejscu chciałbym serdecznie podziękować Profesorowi dr inż. 
Stefanowi WĘGRZYNOWI za umożliwienie mi i przeprowadzenia części niniej
szych badań w ramach problemu węzłowego 06.4, którego był koordynatorem.

Dziękuję również prof. dr hab. inż. Oanowi Węglarzowi, prof. dr hab. 
Zdzisławowi Pawlakowi oraz doc. dr hab. inż. Zbigniewowi Czechowi za uwa
gi, które pozwoliły mi ulepszyć tekst pracy.



2. POjąCIA PODSTAWOWE DOTYCZĄCE RELACYJNYCH BAZ DANYCH 
X PROJEKTOWANIA ICH STRUKTURY LOGICZNEJ

2.1. RELACYJNE BAZY DANYCH

W literaturze współistnieje kilka definicji relacji[23,25,26,70,83,86]*\
(1) Punktem wyjścia pierwszej Jest schemat relacji R definiowany Ja

ko skończony zbiór nazw atrybutów (lub krótko atrybutów); R ■ |a ,̂..., Â J.
Z każdym atrybutem A^ e R związany Jest niepusty zbiór wartości Di# 
nazywany dziedzina atrybutu A^, oznaczany też przez dom (ał). Niech B  =
= O^U DgU ... U . Relacją r o schemacie R nazywać będziemy skończo
ny zbiór odwzorowań {*!•••••*„} 2 R do D, przy czym wartość odpowiada
jąca atrybutowi Aa w każdym odwzorowaniu t musi należeć do Dif tzn.
V ter t [A J e. D^, l<i<k. Odwzorowania te nazywane są krotkami.

(2) Przyjmując poprzednie określenia schematu, atrybutów i ich dzie
cin, relacją r o schemacie R = {Ax'***,Ak} nazywamy dowolny podzbiór 
loczynu kartezjańskiego dziedzin D^ x ..xD^.

(3) w trzecim ujęciu relacja prezentowana jest zwykle Jako tablica, 
której zbiór kolumn odpowiada zbiorowi atrybutów tworzącemu schemat, a 
zbiór wierszy odpowiada zbiorowi krotek. Wartości przechowywane w danej 
kolumnie muszą przy tym pochodzić z dziedziny atrybutu przypisanego tej 
kolumnie.

Schematem relacyjnej bazy danych nazywać będziemy zbiór schematów re
lacji IR = |R1 ,...,Rn| utworzony nad określonym zbiorem atrybutów U,

przy czym 0  R . u. 
i-1

Relacyjną bazą danych r o schemacie IR Jest zbiór relacji r(R) »
“ {rl^Rl^,r2^R2^'*," rn^Rn^} 0 schematach z IR*

Kluczem w relacji r(R) jest taki podzbiór KCR, że dla każdych dwóch 
krotek t1 »t2 e r zachodzi ^[k] f t2 [k] i żaden podzbiór K7c k nie 
posiada tej własności.

W niektórych przypadkach używane Jest pojęcie nadklucza [19, 13] (ang. 
superkey), określanego Jako taki podzbiór Kg£ R, który zawiera klucz.

*Ti----------'Przedstawiane tu określenia relacji wprowadzone zostały w literaturze
na użytek baz danych. Drugie z tych określeń.koresponduje z klasyczną
definicją relacji stosowaną w matematyce J77, 62] .
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W tym nisjscu wyjaśnimy kilka reguł zapisu stosowanych w literaturze 1 
przyjętych też w niniejszej pracy:
- duże początkowe litery alfabetu: A,8,C... oznaczają pojedyncze atrybuty 

(atrybuty proste).
- duże końcowe litery elfabetu: ... X,Y,Z oznaczają atrybuty złożone 

(podzbiory atrybutów prostych),
- zapis XY oznacza sumę zbiorów XUY,
- obok zapisu schematu relacji w postaci R » {Ai****,Ak} będzie też sto

sowany zapis R(A^ ,. • • ,Aj') lub R » A1,...,A({.
Dla relacyjnych baz danych definiuje się szereg operatorów tworzących 

tzw. algebrę relacji [26, 70, 86] .
W niniejszej pracy wykorzystywać będziemy następujące spośród nich:
Operator selekcji. Operator ten tworzy - dla danej relacji r o sche

macie R - podzbiór r'c r takich krotek, dla których spełniony jest 
określony warunek selekcji, np. wartość atrybutu A e R  wynosi a, gdzie 
a e dom (A). Operację selekcji zapiszemy w tym przypadku następująco:

«*A=a(0  - r'(R) - {t e r | t [a] - aj . (2.1.1)
Operator rzutowania. Niech X będzie podzbiorem schematu R pewnej 

relacji r. Posługując się tablicową prezentacją relacji, rzutem r na X 
nazwiemy relację r' powstałą z r przez odrzucenie kolumn odpowiadają
cych atrybutom ze zbioru R-X i usunięcie powtarzających się krotek. 
Operację tę zapiszemy następująco:

Q:x(r) - r'(X) - |t [x]| t C rj. (2.1.2)

Inną formą oznaczenia rzutowania jest zapis

r[x]l-f *x ( r >* (2.1.3)

Operacja łączenia (naturalnego). Niech dane będą dwie relacje r(R) 
i s(S). Oznaczmy: T « RUS. Połączeniem relacji r i s jest relacja
q(T), której każda krotka t została utworzona z takich krotek tpe r i 
t e s, dla których zachodzi tr [R<"is] ■ tg [Rns] oraz tr » t [r] , 
t, - t [s ].

r(R)e~Js(S) - q(T) - jt ] 3 t r€ r a 3 tgt s A t [r] - tfA t  [s] • t#A

t p [Rns] - t8 [Rns] J . (2.1.4)
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Podstawowe zależności między atrybutami

Bazę procesu projektowania struktury logicznej (schematu) relacyjnych 
baz danych jest analiza powiązań między atrybutami, w punkcie tym przed
stawimy najczęściej wykorzystywane zależności między danymi [70, 86, 19, 
35] .

Zależności funkcjonalne. Powszechnie stosowana jest następująca defi
nicja: Zależność funkcjonalna f: X — » Y '(co czytamy: Y jest zależne
funkcjonalnie od X) Jest spełniona w relacji r(R), gdzie X i Y sę 
podzbiorami R, jeśli dla każdych dwóch krotek ^  i t2 należęcych do 
r, dla których tŁ [x] = t2 [y] , zachodzi również tŁ [y] ■ t2 [y] .

Alternatywna defintfeja mówi, że przy poprzednich założeniach zależność 
funkcjonalna jest spełniona w r. Jeśli dla dowolnej wartości x atrybu
tu X (gdzie xedom(X)) relacja utworzona w wyniku operacji

V * X - x (r)) (2.1.5)

zawiera nie więcej niż jednę krotkę.
Menkamentem powyższych definicji jest powiężenie istnienia zależności 

funkcjonalnej z istnieniem określonej relacji. Tymczasem w rozważanym 
w niniejszej pracy procesie projektowania schematu relacyjnej bazy danych 
letodę syntezy,danymi wejściowymi sę jedynie zbiór atrybutów i zbiór po
wiązań między nimi, bez określania Jakiejkolwiek wstępnej struktury rela
cji.

Dlatego też celowe Jest przytoczenie dodatkowej definicji zależności 
funkcjonalneJ wprowadzonej przez P.A. Bernsteina [19] : Niech A i B 
będę atrybutami o dziedzinach dom (A) i dom (B). Zależnościę funkcjonalnę 
nazywana Jest "funkcja zmienna w czasie'* f: dom(A)—» dom(B) interpelowa
na Jako zbiór par uporządkowanych j (a, b )| a e dom (A) A b e dom(B )j takich, 
że w każdej chwili czasu dla danej wartości aedom(A) istnieje co naj
wyżej Jedna wartość bedom(B) występująca w parze z b w powyższym 
zbiorze.

Zmienność w czasie funkcji f odpowiada zmienności w czasie danych 
przechowywanych w relacji i tłumaczy przyczynę użycia dla f nazwy "za
leżność funkcjonalna".

Dla wygody zapisu opuszczane sę oznaczenia dziedzin i stosuje się no
tację f: A — »B. Dla atrybutów złożonych X = |ax .Ag ,. . . .AjJ , Y 
stosowane Jest następujące uogólnienie pojęcia zależności funkcjonalnej: 
f: X — *Y oznacza f: dom (A^ ) x dom (Â ) x . . . x dom(A^ )— »domĆBj^ ) x . . . x dom(Bj). 
Używa się też zapisu f: A1,A2 ....,Ai— ►B1,...,B., opuszczając zwykle prze
cinki, □

Jeśli dla danej zależności funkcjonalnej X — ► Y istnieje podzbiór 
X c x taki, że spełniona Jest również zależność x'— » Y, to mówimy, że Y

f c- aclowo zależne od X. Atrybuty z podzbioru X-X* nazywane są wte- 
• ani obcymi.
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Załóżmy, tm dla danego schematu relacji R spełniona Jest zależność 
funkcjonalna X— » A, gdzie X Jest podzbiorem R, A zaś atrybutem nale
żącym do R. Zależność ta Jest zależnością tranzytywna. jeśli w R ist
nieje taki podzbiór Y, że zachodzi

X — ►Y, Y-f»X, Y — *A oraz A t XY. (2.1.6)

Przykład 2.1.1. Rozpatrzmy następujący zbiór atrybutów: ^student, kie
runek, wydział, przedmiot, ocenaj. Przyjmiemy następujęce założenia:
- każda wartość atrybutu "student" jednoznacznie identyfikuje studenta 

(może to być np. numer indeksu),
- każda wartość atrybutu "przedmiot" jednoznacznie identyfikuje przedmiot 

kończęcy się egzaminem,
- student może studiować tylko na jednym kierunku (rezygnacja 2 tego za

łożenia Jest możliwa, ale wymaga wprowadzenia nowego atrybutu),
- dany kierunek prowedzony jest tylko na jednym wydziale,
- student może otrzymać z danego przedmiotu tylko jednę ocenę końcową.

Przy takich założeniach spełnione będę między innymi następujące za
leżności funkcjonalne:

etudent — » kierunek, 
kierunek — » wydział, 
etudent, przedmiot— »ocena.
Zauważmy, że założenia te pozwalają też wskazać inne zależności funkcjo

nalne, na przykład:
- student, kierunek, przedmiot— »ocena,
ale zależność ta jest zależnościę częściową wobec istnienia zależności 

student, przedmiot— »ocena;
- student — » wydział,

przy czym zależność ta jest zależnościę tranzytywnę wobec ietnienle za
leżności

etudent— »kierunek oraz kierunek— »wydział.
Na koniec zwróćmy jeszcze uwagę na wyraźne powięzanie w przedstawio

nym przykładzis procesu definiowania zależności funkcjonalnych z przyjmo
waniem odpowiednich założeń dotyczęcych jednoznaczności powięzań między 
określonymi atrybutami. W takim ujęciu zależności funkcjonalne utożsamia
ne sę z predykatami [43] formułowanymi dla dziedziny reprezentowanej 
w określonej bazie danych.

Inne zależności miedzy atrybutami omówione zostanę skrótowo ze względu 
na sporadyczne tylko ich wykorzystanie w niniejszej pracy.

Zależność wlelowartościowa: Niech R oznacza scheaat relacji,a X,Y,Z
- rozłączna podzbiory R, dla których zachodzi Z * R — (xuY). Zależność 
wialowartościowa X — ►» Y spełniona Jeat w relacji r(R), Jeśli wystą
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pienie w tej relacji każdych dwóch krotek tŁ i t2 takich, że tj [x] •
“ { 2 M  Poci99a za sobą istnienie w r trzeciej krotki t3 o własno
ściach :

*3 M  “ W  • l3 M  * M  > (3 W  “ *2 W  *

Symetria tej definicji względem tj 1 tg Implikuje wystąplanie w r
także czwartej krotki t4 . dla której zachodził

*4 W  "  t^ [X] , t^ M  “  tg [y] , t^ [z] ■ tj [z ]. t

według alternatywnej definicji zależność X—**Y jest spełniona w r(R), 
jaśli dla każdej pary wartości (x,z) należącej do r (tzn. takiej, że 
istnieje w r krotka t, dla której zachodzi t [x] » x. t [z] ■ z) speł
niona Jest zależność:

V«X-x.Z-z<'*» ’ ' Wc.K*'1» -

Oznacza to, że zbiór wartości atrybutu Y związany w relacji r z daną 
wartością atrybutu X nie zależy od wartości atrybutu Z. □

Przykład 2.1.2« Rozpatrzmy następujący zbiór atrybutów: R «-[student, 
przedmiot, ocena, konkurencja, rekord}.

Oprócz założeń z przykładu 2.1.1 przyjmiemy ponadto, że atrybut "rekord* 
oznacza rekordowy wynik uzyskany przez danego studenta w danej konkuren
cji sportowej. Załóżmy, że w przykładowej relacji r o schemacie R 
znalazły się następujące dane (przyjmiemy, że nazwiska studentów identy
fikują ich jednoznacznie):
r (student, przedmiot, ocena, konkurencja, rekord)

Kowalski fizyka 4 sprint 12,4
Kowalski fizyka 4 kula 18,75
Kowalski matematyka 3 sprint 12,4
Kowalski matematyka 3 kula 18,75
Nowak fizyka 3 oszczep 64
W powyższej relacji spełnione są następujące zależności wielowarto-

ściowe
student — ►►przedmiot, ocena 
student —»-* konkurencja, rekord.

Gdyby jednak w prezentowanej relacji występowała dodatkowo jedna krotka 
o postaci

(Nowak, matematyka, 5, sprint, 13,3), 
to powyższe zależności nla byłyby spełnione. □
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Zależność połączeniowa: Relacja r(R) spełnia zależność połączeniową
> < (R1.R2  Rp). 9dzie R ^  RgV-;...^Rp > R, wtedy 1 tylko wtedy. Jeśli
zachodzi

(r)cxi* (r)txl...xi^ (r). □  (2.1.8)
1 ^  p

r ■

Przykład 2.1.3. Relacja r z przykładu 2.1.2 spełnia następującą za
leżność połączeniową:
cx)(|student, przedmiot, ocena}, jstudent, konkurencja, rekord}).
Przy uwzględnieniu prezentowanej w tym przykładzie dodatkowej krotki za
leżność ta nie będzie jednak spełniona. W takim przypadku prawdziwa bę
dzie natomiast zależność:
x({student, przedmiot, ocenaj, [student, konkurencja, rekord}, 

jstudent, przedmiot, konkurencja}). □
Spełnienie zależności połączeniowej dla danej relacji utożsamić można 

ze zdefiniowaną w następnym rozdziale własnością dekompozycji bez strat.
Komentując zasugerowany w powyższym przykładzie związek między zależ

nościami wielowartościowymi a zależnością połączeniową można wspomnieć, 
że zachodzi równoważność między tymi dwoma typami zalsżności w bazach da
nych reprezentowanych hipergrafami acyklicznymi [16] .

Najważniejsze postacie normalne schematów relacji

Schemat relacji R Jest w pierwszej postaci normalnej (INF), jeśli 
wartości należące do dziedziny atrybutu A - dla każdego A z R - są warto
ściami atomowymi. □

Oznacza to, że wartości należące do dziedziny atrybutu A nie są na 
przykład listami lub zbiorami innych wartości.

Przykład 2.1.4. Rozpatrzmy przykładową relację dla zbioru atrybutów 
z przykładu 2.1.1 (przyjmiemy, że nazwiska studentów identyfikują ich 
j ednoznacznie):
r^ (student, kierunek, wydział, przedmiot, ocena)

Kowalski Informatyka AEI fizyka 3
Kowalski Informatyka AEI matematyka 5
Kowalski Informatyka AEI programowanie 4
Nowak Informatyka AEI fizyka 3,5
Zieliński Elektronika AEI matematyka 4
Schemat relacji r  ̂ jest w pierwszej postaci normalnej. □
Definicje kolejnych postaci normalnych schematów relacji R będziemy 

prezentować w kontekście zbioru zależności funkcjonalnych F wiążących 
atrybuty ze zbioru R.

\
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Schemat relacji R Jest w drugiej postaci normalnej (2NF) z uwagi na 
zbiór zależności funkcjonalnych F, Jeśli jest w INF i każdy niekluczowy 
atrybut jest w pełni zależny funkcjonalnie od każdego klucza schematu R.D

Przykład 2.1.5. Schemat relacji r1 z przykładu 2.1.4 nie jest w 2NF, 
ponieważ każdy z atrybutów "kierunek" i “wydział" Jest częściowo zależny 
od atrybutu złożonego {student, przedmiot}, który jest kluczem relacji r^ 
Natomiast każdy ze schematów R2 = {student, kierunek, wydział}, R3 =
= {student, przedmiot, ocenaJ Jest w 2NF. □

Schemat relacji R jest w trzeciej postaci normalnej (3NF) z uwagi na 
zbiór zależności funkcjonalnych F, jeśli jest w INF i żaden niekluczowy 
atrybut w R nie Jest tranzytywnie zależny od żadnego klucza w R. □

Przykład 2.1.6. Schemat relacji R2 z przykładu 2.1.5 nie Jest w trze
ciej postaci normalnej, bowiem atrybut "wydział" Jest tranzytywnie (po
przez atrybut "kierunek") zależny od klucza "student" tego schematu. 
Schematy: R3 = {student, przedmiot, ocena}, R4 = {student, kierunek} oraz 
R,j ■ {kierunek, wydział} są w 3NF. □

Schemat relacji R jest w czwartej postaci normalnej (4NF) z uwagi na 
zbiór zależności funkcjonalnych i wielowartościowych F, jeśli dla każdej 
zależności X—>-*Y 6 F albo ta zależność jest zależnością trywialną (co od
powiada warunkowi XY « R), albo też X jest nadkluczem schematu R. □

Przykład 2.1.7. Schemat relacji R z przykładu 2.1.2 nie jest w 4NF, 
natomiast następujące schematy:

Rx “ {student, przedmiot, ocena},
R2 » {student, konkurencja, rekordJ

są schematami w czwarej postaci normalnej. □
W literaturze znane są również inne postacie normalne relacji np. BCNF 

[70, 86]. PJNF [70] . JNF [lO] , LTKNF [65], DK/NF [38], 5NF |l, 5lj. Postaci 
tych nie będziemy jednak definiowali, ponieważ nie są one związane z ce
lami procesu syntezy.

2.2. NORMALIZACJA - PROCES PROJEKT&YANIA STRUKTURY LOGICZNEJ 
RELACYJNYCH BAZ DANYCH

Cele projektowania schematu (struktury logicznej) relacyjnej bazy da
nych były formułowane 1 uściślane w wielu pracach [23, 26, 70, 86, 14].

Ogólnie można określić dwa główne cele:
(*) Minimalizacja redundancji, a więc utworzenie tylko takich schema- 

itów relacji, 1 o takiej postaci, aby żaden ze schematów nie był zbędnym, 
a przy tym relacje o tych schematach nie zawierały informacji zbędnej, 
y* przypadkach koniecznych redundancja informacji winna być minimalna

(2) Separacja odrębnych związków między atrybutami w oddzielnych rela
cjach dla uniezależnienia procesu wprowadzania, usuwania bądź aktualiza
cji danych w Jednych relacjach od obecności danych w innych relacjach.
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Cele powyższe osiągane są [23, 26, 14] przez uzyskanie odpowiednich po
staci normalnych schematów relacji. Stąd też proces projektowania nazy
wany Jest normalizacją.

Główną zasadą, na której winien się opierać proces normalizacji, jest 
zasada reprezentacji [l4] mówiąca, że w utworzonym schemacie bazy da
nych winna być reprezentowana ta sama Informacja co w danych wejściowych 
do procesu normalizacji. Pojęcie "reprezentowania informacji" Jest inter
pretowane różnie dla dwóch zasadniczych mstod normalizacji:

Metoda dskompozycji. Punktom wyjścia w tej metodzie jest założenie ist
nienia relacji uniwersalnej [l4, 9, 43,, 84] , to znaczy przyjęcie, że1 
wszystkie relacje r1(R1).rgfRg),...,rn(Rn ) tworzone w danej bazie danych 
są równe wynikowi rzutowania pewnej (hipotetycznej) relacji u(U) na 
schematy R1,...,Rn, tzn.

ri (Ri>

gdzie U jest zadanym zbiorem atrybutów, przy czym R, - U. Zbiór
f  i  1 - 1schematów P» -jRĵ .Rg,. .. ,Rn } nazywany Jest wtedy dekompozycja schematu U.

Dane wejściowe dla tej metody określa zbiór zależności funkcjonal
nych i (ewentualnie) wielowartościowych spełnianych w przyjętej relacji 
uniwersalnej.

wspomniana zasada reprezentacji interpretowana Jest w tej metodzie
Jako zgodność danych zawartych w relacji uniwersalnej u z danymi zawar
tymi w relacjach r w y r a ż o n a  równością

u » r1ts-e3r2Cx3...tx3rn (2.2.1)

Własność ta nazywana Jest własnością połączenia baz strat (ang. lossless 
join) [l. 14 , 79 , 86].

Proces dekompozycji opiera się na dwóch twierdzeniach [70, 57] :
TWIERDZENIE 2.1. Załóżmy, że w relacji r o schemacie R i kluczu 

KCR, atrybut A e R  jest tranzytywnie zależny od klucza K, tzn. istnieje
taki podzbiór XC8, że

k — *x, x-Ak, x — *a, a 4- xk.

Wtedy dekompozycja p >  jXA, R-a| ma własność połączenia bez strat.
D o w ó d .  Patrz pozycja [70] .
TWIERDZENIE 2.2. Niech r będzie relacją o schemacie R i niech X, Y

i Z będą podzbiorami R o własności Z « R - (XUY). Relacja r spełnia 
zalażno&ć wielowartośclową X-**Y wtedy i tylko wtedy. Jeśli dekompozy
cja »chanatu R w postaci P- {XY,XZ} ma własność połączenia bez strat.
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0 o, w ó d. Patrz prace [70, 86] .

Sformułowanie zasad dekompozycji Jest czasem [l4] opierane tylko na 
twierdzeniu 2.2 poprzez wykorzystanie faktu, że każda zależność funkcjo- 
nalna Jest szczególnym przypadkiem zależności wielowartościowej^

Usunięcie na drodze dekompozycji wszystkich zależności tranzytywnych 
zapewnia uzyskanie wszystkich schematów w trzeciej postaci normalnej. 
Wykorzystanie zależności wielowartościowych [7, 31, 12, 63, 46, 49] za
pewnia uzyskanie czwartej postaci normalnej.

Wskazać można [l4, 37, 70] szereg wad metody dekompozycji.
□o najważniejszych należę:

- Możliwość uzyskania większej liczby schematów relacji, aniżeli jest to 
konieczne.
Więżę się to z ogólnym faktem, że metoda dekompozycji prowadzi tylko 
"w dół”, dzielęc otrzymane w poprzednim kroku relacje.

- Zależność wyników końcowych od kolejności dekompozycji.
Istnieje w ten sposób możliwość uzyskania wyników formalnie poprawnych, 
ale praktycznie nieużytecznych.

- Trudności w praktycznym wskazaniu istniejących zależności wielowarto
ściowych.

- Duża złożoność obliczeniowa algorytmu dekompozycji.
Niektóre zagadnienia rozwiązywane w procesie dekompozycji. Jak np. 

skazanie atrybutów niekluczowych [l3, 70] lub sprawdzanie, czy relacja 
jest w 4NF [7o] , należą do problemów NP-zupełnych.

Metoda syntezy. Dane wejściowe do procesu syntezy tworzy zbiór F za
leżności funkcjonalnych więżących wszystkie atrybuty z zadanego zbioru U. 
Celem syntezy jest utworzenie schematu relacyjnej bazy danych R «
• takiego, że

(1) każdy schemat R^e IR jest w trzeciej postaci normalnej,
(2) liczba schematów w IR jest minimalna,
(3) w relacyjnej bazie danych o schemacie IR spełnione będę wszystkie 

zależności funkcjonalne ze zbioru F.
Trzeci z powyższych warunków jest utożsamiany w metodzie syntezy ze 

sformułowań? uprzednio zasadę reprezentacji.
Koncepcja procesu syntezy wywodzi się z następującej interpretacji de

finicji trzeciej postaci normalnej schematu relacji:
Schemat relacji w 3NF jest zbiorem atrybutów, z których część tworzy 

klucz, pozostałe zaś sę funkcjonalnie (i nietranzytywnie) zależne od klu
cza.

Najprostszy algorytm syntezy mógłby więc być sformułowany następują
co [19] !

(a) podziel zbiór zależności funkcjonalnych F na grupy zależności o 
identycznych lewych stronach.
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(b) utwórz schemat relacji dla każdej grupy, obejmujący wszystkie atrybu
ty występujące w zależnościach tej grupy. Lewa strona tych zależności
jest kluczem relacji.

Algorytm taki spełnia Jednak tylko pierwszą z postulowanych własności 
procesu syntezy; utworzony schemat zapewnia bowiem spełnienie wszystkich 
zależności funkcjonalnych ze zbioru F. Natomiast w powstałych schematach 
mogą istnieć zależności tranzytywne, a ponadto liczba schematów relacji 
może nie być minimalna.

Dowolny zbiór zależności funkcjonalnych F nie może więc być bezpo
średnio podstawę syntezy relacji. Przedstawienie sposobu modyfikacji tego 
zbioru wymaga jednak szerszej analizy własności zależności funkcjonalnych. 
Analizę tę, wraz z prezentacją klasycznego algorytmu eyntezy Bernsteina 
[19] zamieszczono w następnym punkcie tego rozdziału.

Uprzedzając szczegółową dyskusję algorytmu syntezy podkreślimy dwie 
różnice między metodą dekompozycji e metodą syntezy:

(1) Inna jest dla obu metod zasada reprezentacji [14] informacji wej
ściowych w uzyskiwanym wyniku. Dla metody dekompozycji Jest nią własność 
połączenia bez strat dotycząca danych zawartych we wstępnie rozważanej 
relacji. Natomiast dla metody syntezy takiej relacji się nie rozpatruje,a 
zasada reprezentacji dotyczy spełnienia wszystkich zadanych zależności 
funkcjonalnych w utworzonym schemacie bazy danych. Proces dekompozycji 
może w pewnych przypadkach [l3, 70] nie zachowywać wezystkich zależności.

(2) W metodzie dekompozycji możliwe jest osiągnięcie schematów relacji 
w 4NF, natomiast w metodzie syntezy - w 3NF. Należy Jednak zauważyć, że 
dla osiągnięcia 4NF muszę być wykorzystane zależności wielowartościowe, 
których określenie nastręcza wiele problemów [70] .

2.3. PREZENTACJA POJ^d PODSTAWOWYCH DOTYCZĄCYCH PROCESU SYNTEZY

Na wstępie tego pod rozdziału przedstawimy zasady wyboru - dla zadanego 
zbioru zależności funkcjonalnych - takiej reprezentacji tego zbioru, któ
ra posiada własności pożądane w procesie syntezy.

Jeżeli dany jest pewien zbiór zależności funkcjonalnych spełnianych 
w pewnej bazie danych, to możliwe jest istnienie również innych zależno
ści funkcjonalnych, które jawnie nie zostały określone, ale w rozpatrywa
nej bazie danych będą spełnione (np. [54, 7l] ).

Reguły wnioskowania pozwalające szukać takich zależności przedstawione 
zostały w pracy [29] . Armstrong wykazał w pracy [6] kompletność i popraw
ność tych reguł, ujmowanych w literaturze w następującej postaci: 
Aksjomaty Armstronga (w, X, Y, ,2 - podzbiory atrybutów)
Al. (Zwrotność): (YCX)fc= X — *Y,
A2. (»»zrost): (X-*Y)A(ZCW)ł=*XW —  YZ,
A3, (Peeudoprzechocniość) j (X— *Y) A (YW— *Z)*= XW— *Z.
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Przedstawione trzy zasady tworzę zbiór kompletny, tzn. wszelkie Inne 
reguły wnioskowania można z nich wyprowadzić. Wygodne jest Jednak wprowa
dzenie dwóch dodatkowych zasad:
A4. (Łęczność): (X — ► Y^ ) A (x— *Y2 )I= X — ►YjYg,
A5. (Dekompozycja): (X — >Y)A( y'c  Y ) * = X — >Yi

Z zasad M  i A5 wynika, że zależność funkcjonalna o postaci X— *'A1A2 . 
jest równoważna zbiorowi zależności funkcjonalnych X — *'A1,

X — ■►A2 ,...,X— »A . Dlatego wiele rozważań nad własnościami zależności 
funkcjonalnych można sprowadzić do przypadku, kisdy prawa strona zależno
ści Jest pojedynczym atrybutem.

Proces tworzenia nowych zależności na podstawie danego zbioru zależno
ści formalizowany jest następujęco:
Dla danego zbioru F zależności funkcjonalnych wyprowadzeniem (albo wy
wodem ) zależności f z F Jest cięg (f1«f2 ,•••»fn ) taki, że f » f, zaś 
każda zależność albo należy do F, albo też jest wynikiem zastosowa
nia jednej z zasad Al, A2, A3 do jednej lub dwóch zależności ze zbioru 
f^*f2 *•••*^i_^•

Zbiór wszystkich zależności funkcjonalnych, które sę wyprowadzalne ze 
zbioru F, nazywamy domknięciem F i oznaczamy przez F+. własność wypro- 
wadzalności danej zależności f ze zbioru F możemy wobec tego utożee- 
m ać z przynależnością f do domknięcia F*. Pokryciem danego zbioru F 
z> leżności funkcjonalnych nazywamy taki zbiór G zależności funkcjonal- 
n ch, który posiada takie samo domknięcie Jak zbiór dany, to znaczy 
C « F+. Zależność funkcjonalna f€F jest redundancy.j na w F, Jeśli za
leżność ta jest wyprowadzalna ze zbioru F po usunięciu z niego f, to 
znaczy f € (F - {f} )+. własność tę możemy interpretować jako spełnienie 
równości

(F - {f})+ . F \  (2.3.1)

Pokrycie, które nie zawiera żadnej zależności redundancyjnej, nazywane 
Jest pokryciem nieredundancyjnym.

Z przedstawionym wyżej pojęciem wyprowadzenia więżę się następujęca 
własność, która będzie wykorzystywana w dalśzsj części pracy:

Lemat 2.1. [i9, 13] Załóżmy, że zależność funkcjonalna g: X — »Y 
należy do zbioru zależności funkcjonalnych F. Jeśli zależność h: V — *-W 
należy do domknięcia F+, a zależność g użyta została do wywodu h z F, 
to wtedy do domknięcia F+ należy też zależność V — »X.

D o w ó d  przedstawiony został w pracach [19, 13]. □,
Wracajęc do postawionego w punkcie 2.2 zagadnienia modyfikacji zbioru 

zależności funkcjonalnych dla uzyekania postaci pożędanej w proceeie ayn— 
tezy przypomnijmy, że zależnościami niepożądanymi z punktu widzenia nor« 
mallzacji sę zależności tranzytywne oraz częściowa. Zauważmy, że * defl-
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nlcji zależności tranzytywnej wynika, iż Jest ona zależnościę redundancyJ- 
nę. A więc pokrycie nieredundancyjne nie będzie zawierało zależności tran- 
zytywnych. Dla wyeliminowania zależności częściowych należy natomiast 
usunęć obce atrybuty z lewych stron takich zależności. Wymaga to spraw
dzenia dla każdej zależności f : X— »A z danego zbioru F 1 keżdego 
atrybutu B 6 X, czy zależność (X - {b })— >A należy do domknięcia F+. 
Jeśli tak, to atrybut B Jest usuwany z X.

Tak więc w obu przypadkach, tzn. usuwania zależności redundancyjnych 
praz obcych atrybutów, kryterium rozstrzygaJęcym o usuwaniu Jest przyna
leżność badanej zależności f: X— >A do domknięcia zadanego zbioru za
leżności funkcjonalnych F.

Dwie wersje algorytmu badania przynależności do domknięcia przedsta
wione zostały w pracy [l3] . Główna idea realizowana w tych algorytmach po
lega na poszukiwaniu zbioru atrybutów funkcjonalnie zależnych od atrybu
tu X tworzęcego lewę stronę badanej zależności f. Zbiór teki nazywany 
jest domknięciem X i oznaczany przez X+. Pytanie czy f € F+ sprowadza 
się wtedy do pytania, czy A 6 X +. Domknięcie X* możemy wyznaczyć, korzy
sta jęc z zasad Armstronga, w następujęcy sposób (przez D oznaczymy two
rzony zbiór atrybutów zależnych funkcjonalnie od X):

Algorytm 2.1

Dane wejściowe: zbiór F zależności funkcjonalnych oraz atrybut X 
(być może złożony).

Dane wyjściowe: domknięcie X* atrybutu X.
(1) Przyjmij poczętkowo, że D:»X (na mocy Al).
(2) Jeśli w zbiorze F istnieje taka zależność V — *Z, że V C D oraz 

Z £ D, to włęcz Z do D, to znaczy D:»DU Z.
(3) Powtarzaj krok (2) tak długo, aż żadna z prawych stron zależności 

tworzęcych F nie będzie mogła być dołęczona do D. wtedy X+ « D.
Poprawność kroku (2) można wykazać tworzęc następujęcy wywód:

. Po kroku (1) : (D:=X)F= X — ► D (na mocy Al)

. (VCD)t= D — ► V (na mocy Al),

. (X— ► D ) A (D — ► V ) 1= X — *-V (na mocy A3).

. (X— *V ) A ( V — *Z) X — (na mocy A3),

. (X — ► D ) A (X — ► Z ) X — ► DZ (na mocy A4)*
Pesymistyczna złożoność obliczeniowa[2j algorytmu zbudowanego w wyżej 

opisany sposób wynosi (według [jl3] ): 0(a|F|), gdzie a Jest liczbę róż
nych atrybutów w zbiorze F, natomiast |f | oznacza sumarycznę liczbę wy- 
stępień atrybutów w zapisie zbioru F.

W pracy [l3] przedstawiono też ulepezonę wersję tego algorytmu o zło
żoności obliczeniowej 0(lF| ).
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Bazujęc na algorytmie badania przynależności do domknięcia można we 
wskazany uprzednio sposób usunęć obce atrybuty z lewych stron zależności 
zbioru F oraz wyznaczyć nieredundancyjne pokrycie tego zbioru (usuwajęc 
zależności redundancyjne). Operacje te stanowię dwa pierwsze etapy algo
rytmu syntezy schematu relacyjnej bazy danych.

Wstępnę wersję algorytmu syntezy można więc przedstawić następująco:

Algorytm 2.2
Dane wejściowe: zbiór F zależności funkcjonalnych.
Dane wyjściowe: schemat relacyjnej bazy danych

Algorytm syntezy schematu relacylne.1 bazy danych

K ' R2 Rq}-

(1) Usuń obce atrybuty z danego zbioru F zależności funkcjonalnych.
(2) Utwórz nieredundancyjne pokrycie H zbioru F.
(3) Podziel pokrycie H na grupy zależności H± o identycznych lewych 

stronach.
(4) Dla każdej grupy Hi utwórz schemat relacji R^ z atrybutów występują

cych w danej grupie.
Algorytm o takiej postaci rozpatrywano w pracach [29, 87, 19] . W pracy 

[l9] wykazano, że każdy schemat relacji utworzony według powyższego algo
rytmu Jest w trzeciej postaci normalnej. Oznacza to, że każdy atrybut 
niekluczowy jest nietranzytywnie zależny od klucza relacji. Ustalonym 
w procesie syntezy kluczem Jest w każdej relacji lewa strona zależności 
funkcjonalnych wspólna dla tej grupy, dla której utworzono schemat rozwa
żanej relacji. Klucz taki nazywany Jest też kluczem syntetycznym lub wy
znaczonym [l9, 13] (w relacji mogę istnieć ponadto inne klucze [45, 32,
33] ).

wadę powyższego algorytmu Jest możliwość uzyskania w wyniku syntezy 
liczby relacji większej od minimalnej. Następi to wtedy, gdy klucze dwóch 
różnych utworzonych schematów relacji (lewe strony dwóch różnych grup za
leżności) będę wzajemnie od siebie zależne funkcjonalnie, np. — *Xj,
Xj— Klucze takie nazywane sę kluczami równoważnymi i razem z zależ
nymi od nich atrybutami powinny się znaleźć w jednej relacji, wobec tego 
jeden z dwóch schematów relacji o kluczach XŁ , X^ jest zbędny, czyli 
liczba utworzonych schematów relacji nie będzie minimalna.

Para zależności funkcjonalnych więżęcych wspomniane klucze X±— ► X^ ,
Xj— » XŁ nazywana jest bi.lekcję.

Zauważmy, że bijekcja Jest relację równoważności [77] w zbiorze potę
gowym ć/t zbioru strybutów A  ($jest zbiorem wszystkich podzbiorów zbio
ru A). Oznaczmy bijekcję między złożonymi atrybutami X, Y€ Jk przez 
x<— 'Y. Bijekcja spełnia następujęce warunki:
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(1) X*—► X dla każdego X e Jk ,
(2) x*-*Y^Y*-*X dla każdego X, YCjlf,
(3) (X<— »Y) A (Y*-»Z)I= X<-»Z dla każdego X, Y, ZCjfc.

Zwrotność (1) wynika wprost z aksjomatu Al Armstronga. Symetria (2) wy
nika z definicji bijekcji. Przechodność (3) wynika z aksjomatu A3 Arm
stronga.

wobec tego z każdym podzbiorem X fe (H zwięzana Jest w JŁ klasa równo
ważności (klasa abstrakcji) ||x|| dla bijekcji, definiowana Jako zbiór 
takich Y e Jk, które zwięzane sę bijekcję z X.

W dalszych rozważaniach interesujęce będzie wykorzystanie zasady ab
strakcji stwierdzaJęceJ, że każda relacja równoważności ustala podział 
zbioru Jh na klasy równoważności.

Dla celów syntezy relacji zawęzimy zbiór dk do podzbioru X, którego 
elementami sę syntetyczne klucze relacji, tzn. podzbiory atrybutów two- 
rzęcych lewe strony zależności funkcjonalnych należęcych do pokrycia.

Uwzględnienie bijekcji w zbiorze X prowadzi - zgodnie z zasadę ab
strakcji - do podziału tego zbioru na klasy równoważności względem bijek
cji, to znaczy na zbiory kluczy równoważnych.

Połęczenie grup zależności o lewych stronach będęcych kluczami równo
ważnymi zapewni utworzenie wspólnych schematów relacji dla tych grup.

Proces scalania może jednak doprowadzić do ujawnienia się w takich 
schematach zależności tranzytywnych. Przypadek ten zbadał P.A. Bernstein 
w pracy [l9] : Załóżmy, że pewien schemat relacji R powstał przez scale
nie dwóch grup zależności H± oraz , których klucze (lewe strony) 
oraz Xj były kluczami równoważnymi. Zauważmy, że zależności XA— *X̂  
oraz X.— ► X^ nie musiały należeć do F, a tylko do F+. Bernstein wska
zał, że Jeśli pewna zależność Xi— ‘AeHj potrzebna była do wywodu zależ
ności XŁ— to P° scaleniu grup zależności oraz Hj, zależność
X±— »A może się okazać tranzytywnę, a więc redundancyJnę.

Przykład 2.3.1. Rozpatrzmy następujęcy zbiór zależności funkcjonal
nych :

F = (XY— ► AD, CD— *EY, XA— ►B, YB — *• C, C — *A. CE— *H,
DH— *X, X— > e}.

Nieredundancyjne pokrycie H jest identyczne ze zbiorem F. Lewe stro
ny dwóch pierwszych zależności XY i CD sę kluczami równoważnymi. Scale
nie tych zależności prowadzi do następujęcych schematów relacji: Rx =
= XY CO AE, R2 = XĄB, Rj = YBC, R4 » CA. Rg <* CEH, R& = DHX, R? » XE 
(klucze poszczególnych relacji zostały podkreślone). Po scaleniu w sche
macie Rx ujawniaję się dwie zależności częściowe (a tym samym tranzy- 
tywne): A jest częściowo zależne od klucza CD, natomiast E - od klucza
XY. Dla uzyskania schematu R^ w 3NF należy obie te zależności usunęć, 
co daje wynik końcowy r ' ■ XY CO.□
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Rozważania powyższa wskazuję na konieczność powtórnego usuwania zależ
ności redundancyjnych po scaleniu zależności o kluczach równoważnych.

Operacja ta uwzględniona została w następującym algorytmie przedstawio
nym przez Bernsteina w pracy [l9] :

Algorytm 2.3
Oane wejściowe: Zbiór F zależności funkcjonalnych.
Dane wyjściowe: Schemat relacyjnej bazy danych.
(1) Usuń obce atrybuty z danego zbioru F zależności funkcjonalnych.
(2) Utwórz nieredundancyjne pokrycie H zbioru F.
(3) Podziel pokrycie H na grupy zależności o identycznych lewych

stronach.
(4) Utwórz zbiór 3 początkowo pusty. Podziel zbiór kluczy na klasy 

równoważności względem bijekcji. Scal każdą parę grup HA oraz Hj o 
lewych stronech X i Y związanych bijekcją w H+. Obie zależności tworzą
ce bijekcję X — *Y i Y— ► X włącz do zbioru 0. Usuń z pokrycia H każdą 
zależność o postaci X— ► A, jeśli A e Y  oraz zależność Y— *B, jeśli
B € x.

(5) Usuń zależności tranzytywne znajdując najmniejszy podzbiór H*ŁH 
taki, że (h '* J)+ ■ (H + 0)+. Oodaj każdą zależność ze zbioru O do odpo
wiadającej jej grupy w h '.

(6) Ola każdej grupy zależności utwórz schemat relacji składający się 
ze wszystkich atrybutów występujących w danej grupie. Każdy zbiór atrybu
tów, który tworzy lewą stronę każdej z zależności funkcjonalnych w danej 
grupie, jest kluczem relacji.

Uwaga 2.1. W pracy [l9] wykazano, że schemat |R utworzony za pomocą 
algorytmu 2.3 dla zbioru zależności funkcjonalnych F posiada następują
ce własności:
(a) domknięcie zbioru zależności funkcjonalnych spełnionych w R równe 

jest F+, .
(b) każdy ze schematów relacji R^ e R jest w trzeciej postaci normalnej,
(c) dla każdego nieredundancyjnego pokrycia zbioru F liczba schematów 

relacji tworzących R jest taka sama. Dla żadnego Innego zbioru za
leżności funkcjonalnych G będącego pokryciem zbioru F nie można 
uzyskać za pomocą algorytmu 2.3 mniejszej liczby schematów relacji.

Podatkowe uwagi o procesie syntezy
Nieco inne ujęcie procesu wyznaczania pokrycia przedstawił □. Maier 

w pracach [69, 70].
Celem rozważań była w pierwszym etapie minimalizacja liczby zależności 

tworzących nieredundancyjne pokrycie danego zbioru zależności funkcjonal
nych. Jednakże wykorzystanie takiego pokrycia w procesie syntezy nie eli
minuje, wskazanego przez Bernsteina, efektu ujawniania się zależności
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tranzytywnych po scaleniu zależności o lewych etronach będących kluczami 
równoważnymi.

Proces wyznaczania kluczy równoważnych i powtórnej eliminacji zależno
ści redundancyjnych przedstawiony zoetał w pracy [70] jako wyznaczenie 
tzw. złożonych zależności funkcjonalnych (obejmujących wszystkie zależno
ści o lewych stronach będądych kluczami równoważnymi), a następnie reduk
cja zbędnych atrybutów z tych zależności dla uzyskania tzw. zredukowanego, 
minimalnego pokrycia pierścieniowego.

Podsumowując te uwagi należy podkreślić, że zgodnie z uwagą 2.1 mini
malizacja liczby zależności w pokryciu nie wpływa na liczbę schematów 
uzyskaną w procesie eyntezy.

Innym problemem poruszanym w niektórych pracach [70, 86] jest doprowa
dzenie do tego, aby rozwiązanie uzyekane metodą syntezy posiadało zdefi
niowaną uprzednio własność połączenia bez strat. Podejście to opiera się 
na koncepcji klucza uniwersalnego.

Dla schematu relacyjnej bazy danych R utworzonego dla zbioru atrybu
tów A  na podstawie danego zbioru zależności funkcjonalnych F, kluczem 
uniwersalnym X nazywany jest taki podzbiór A, dla którego wyprowadzal- 
na Jest ze zbioru F zależność X— *-A.

Dowodzi się [7o] , że jeśli któryś ze schematów tworzących R zawiera
X, to R posiada właeność połączenia bez strat. Wystąpienie X w R
można wymusić (o ile potrzeba) dołączając do zadanego zbioru F zależ
ność funkcjonalną o postaci A — *■ 0 , gdzie @ jest atrybutem nie wystę
pującym w zbiorze A . Po zakończeniu syntezy atrybut 8 winien zostać 
usunięty. Należy ponadto zauważyć, że bardzo prawdopodobne jest usunię
cie części atrybutów z lewej strony tej zależności na etapie usuwania 
atrybutów obcych.

Omówione postępowanie może jednak doprowadzić do utworzenia sztucznej 
struktury relacji, zawierającej dane bez użytecznego znaczenia. Będzie 
tak w przypadku istnienia - obok zależności funkcjonalnych - również 
pewnych zależności wielowartościowych.

Przykład 2.3.2. Rozpatrzmy zbiór atrybutów
{student, przedmiot, ocena, konkurencja, rekord} 
z przykładu 2.1.2.

Atrybuty powyższe związane są następującymi zależnościami funkcjonal
nymi

student, przedmiot  * ocena,
student, konkurencja ► rekord.
Proces syntezy z wymuszonym wstawianiem klucza uniwarsslnego prowadzi 

do następujących schematów relacji
Rj ■ {student, przedmiot, ocena},
Rg ■ -[student, konkurencja, rekord},
R3 a (stuuent, przedmiot, konkurencja}.
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Schemat R3 jest równocześnie kluczem uniwersalnym. Utworzenie tego 
eztucznego schematu zapewnia uzyskanie własności połączenia bez strat dla 
przedstawionych zależności funkcjonalnych. Jednakże przyjęcie oczywistych 
w tym przykładzie zależności wielowartościowych

student— *-*• przedmiot, ocena, 
student— konkurencja, rekord,

prowadzi do wniosku!, że własność połęcżenia bez atrat posiada Już 
schemat IR obejmujęcy tylko dwe schematy, tzn. Rx i Rg. □

Powyższy przykład sugeruje wykorzystanie do procesu syntezy zależności 
wielowartościowych. Próba taka [70, 9l] w ogólnym przypadku nie przynio- 
sła Jednak satysfakcjonujęcego rozwięzania.

Pewne problemy związane z wykorzystanie zależności funkcjonalnych 
w procesie syntezy

Kilku autorów zwróciło w ewych pracach [l9,37, 14,48, 9] uwagę na możli
wość wyprowadzenia nieprawdziwych zależności przy zastosowaniu przedsta
wionych uprzednio reguł wnioskowania do pewnych zależności funkcjonalnych.

Przykład 2.3.3. Rozpatrzmy dwie zależności funkcjonalne fjS
projekt »kierownik oraz fg : kierownik, rok »fundusze, odpowiadaję-
ce następującym stwierdzeniom:
• każdy projekt ma Jednego kierownika,oraz
• każdy kierownik ma do dyspozycji w danym roku określone fundusze na 

realizację projektu (lub projektów).
Stosujęc aksjomat A3 możemy z i fg wyprowadzić zależność fj: 

projekt, rok -- ► fundusze, określajęcę fundusze kierownika danego projek
tu w danym roku. Zauważmy, że możliwe jest zdefiniowanie zależności g:
projekt, rok  »fundusze, syntaktycznie identycznej z fj. a oznaczaję-
cej fundusze na realizację danego projektu w danym roku.

Zależności f3 i g sę zależnościami różnymi, jeśli dany kierownik kie
ruje kilkoma projektami. Zauważmy też, że powyższej sprzeczności możemy 
uniknęć zmisniajęc (uściślajęc) nazwy atrybutów, np.

f2 : kierownik, rok  * fundusze-kierownika.
g: projekt, rok --- *■ fundusze-projektu. □
Możliwość występienia wskazanej dwuznaczności powoduje konieczność 

przyjęcia założenia jednoznaczności powiązań, formułowanego na przykład 
następujęco:
- Między dwoma atrybutami może istnisć co najwyżej jedna zależność [9] .
- Jeśli w F+ istnieję dwie zależności f: X— *Y i g: X— *-Y, to f mu

si być Identyczne z g [i9].
- Syntaktyczna identyczność zależności musi pocięgeć za sobę równoważność 
semantycznę [l4] .

-  29 -

Podkreślmy, że Jednozneczność powięzeń możne zawsze uzyekać w danym 
zbiorze F zmieniajęc w razie potrzeby nazwy atrybutów.

Założenie Jednoznaczności będzie stale przyjmowane w dalszym cięgu ni
niejszej pracy.

Na koniec warto podkreślić, że spełnienie tego założenia pozwala unik
nęć niejednoznaczności - poza procesem syntezy - również w procesie wyszu
kiwania danych.



3. ALGORYTM SYNTEZY SCHEMATU RELACYJNEJ BAZY DANYCH 
PRZY ZMODYFIKOWANEJ METODZIE WYZNACZANIA POKRYCIA ZBIORU 

ZALEŻNOŚCI FUNKCJONALNYCH

W rozdziale niniejszym zeprezentowany zostanie algorytm syntezy sche
matu relacyjnej bazy danych o postaci uproszczonej w stosunku do algoryt
mu Bernsteina [19] . Podstawę modyfikacji jest zmiana koncepcji wyznacza
nia pokrycia zbioru zależności funkcjonalnych, uwzględniająca przeznacze
nie pokrycia dla potrzeb syntezy.

Punktem wyjścia tych rozważań jest analiza możliwości uniknięcia wystę- 
pienia zależności tranzytywnych w algorytmie Bernsteina na etapie scala
nia zależności, których lewe strony sę kluczami równoważnymi.

3.1. WPŁYW OBECNOŚCI W POKRYCIU BIJEKCJI MIĘDZY KLUCZAMI RÓWNOWAŻNYMI 
NA WŁASNOŚCI PROCESU SYNTEZY

W tym punkcie pracy wykażemy, że obecność w nieredundancyjnym pokry- 
;iu H bijekcji więżęcych klucze równoważne danego zbioru F stanowi 
warunek wystarczajęcy, który zapewnia, że utworzone.w procesie syntezy 
relacje będę w trzeciej postaci normalnej.

Na wetępie sprecyzujemy przyjmowane oznaczenia.
Niech H oznacza Jak poprzednio nieredundancyjne pokrycie danego zbio

ru F zależności funkcjonalnych. Załóżmy, że zależności tworzące H za
piszemy w postaci:

Rozpatrujęc wzajemne powięzania między lewymi stronami (kluczami wy
znaczonymi) tych zależności zauważmy, że, zgodnie z zasadę abstrakcji, 
bljekcje (Jako relacja równoważności) ustala podział zbioru kluczy X  »
° {X1 ,X2 * * * * *Xn} na kla3>' równoważności.

Rozważmy na poczętku pewnę klasę równoważności zawierajęcę dokładnie 
dwa klucze

Kd - { x2- xl}* (3.1.2)
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gdzie X^t x| e 3C sę lewymi stronami zależności

xd1 ~*'Y1‘ ^  ~*‘V2 (3.1.3)

należęcych do H.
TWIERDZENIE 3.1. Załóżmy, że dla nieredundancyjnego pokrycia H o po

staci (3.1.1) wyróżniono zdefiniowanę wyżej kiesę równoważności kluczy 
Kd ■ Oeśli do pokrycia H należę zależności Xd — ► Xg orez
x | — to echemat relacji Rd utworzony dla klasy Krf z atrybutów za
leżności (3.1.3) będzie w trzeciej postaci normalnej.

D o w ó d .  Rozważany schemat relacji będzie miał postać Rd ■ X^ Xd 
Y^ Yg. Przeprowadzimy dowód nie wprost, zakładajęc, że pewien atrybut
AsyJ okazał się tranzytywnie zależny od pewnego klucza K schematu Rd. 
Ogólnie rzecz bioręc, klucz K może być kluczem spoza zbioru kluczy wy
znaczonych. tzn. zbioru X  « {xŁ Xn|, a więc moża być różny od Xd i
Xg. Z definicji zależności tranzytywnej (2.1.6) wynika wtedy, że w schema
cie Rd istnieje taki podzbiór TCR^, że zachodzi

K — ► T , T-/-*K, T — ► A € F* , A ^ T U K .  (3.1.4)

Zależność K — >A implikuje występienie trenzytywnej zależności atry
butu A również od klucza x!?. Jeśli bowiem Xd Jest kluczem, to
Xd — ► T € F*. d'Ponadto T - 7*->x“ , bo cięg zależności

T — »Xd, Xd— > K  (3.1.5)

Implikowałby, na mocy aksjomatu A3 Armstronga, zależność T — >K, co było
by sprzeczne z (3.1.4).

Wykażemy obecnie, że Jeśli X^— *A Jest zależności« tranzytywnę po 
scaleniu zależności (3.1.3), to musiałaby ona być redundancyjna w H. 

Oznaczmy

Rd “ Rd " M  " xł u x 2 u(Yl _ {A})UY2* (3.1.6)

Ponieważ A^T, więc TCR^, a stęd na mocy aksjomatu Al mamy

Rd — *• T. (3.1.7)

dwykażemy teraz, żi z H • |xj— ► Aj wyprowadzalne Jeet zależność Xd— ► Rd
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Zauważmy najpierw, że każda z zależności

— »(yJ1 - {a}). X? *x|. 4 — » 4

należy - zgodnie z założeniami - do H - •] X^— ► Af.
C d  1Na mocy aksjomatów Armstronga można więc ze zbioru H - |xi — » a} wyprowa

dzić zależność

4 — *’x? u 4 V (Y1 - {A})u 4 '  (3.1.8)

Na koniec wykażemy, że zależność T — ► A też Jest wyprowedzalna 
z H - {X? — ►Aj. Gdyby tak nie było, to do wywodu T -^*A z tego zbioru 
byłaby potrzebna zależność X^ * A. Z lematu 2.1 wynikałoby wtedy istnie
nie w H4, zależności T — co przy (3.1.5) dawałoby sprzeczność 
z (3.1.4).

Ciąg analizowanych zależności

4 ~ * Rd — *T * t — >A

pozwala wyprowadzić ze zbioru H - |xd — *• a | zależność Xd— »A. Zależ
ność ta jest więc rsdundancyjna w H, co jest sprzeczne z założeniem, że 
pokrycie H jest nieredundancyjne.

Przy zmianie poprzedniego założenia i przjęciu, że AeY^, przedstawić 
można analogiczny dowód zamieniając role atrybutów xd i x| oraz Y^
1 4 - n

Zauważmy, że sformułowany w powyższym twierdzeniu warunek obecności 
bijekcji w pokryciu jest warunkiem dostatecznym, ale nie koniecznym. 
Pokazuje to następujący przykład.

Przykład 3.1.1. Rozpatrzmy następujący zbiór zależności funkcjonalnych: 
F » {x y — *AD, CD— »XY , X — ► B , BY— *xj. NieredundacyJne pokrycie tego zbio
ru jest z nim identyczne, tzn. H - F. Lewe strony pierwszej i drugiej za
leżności są kluczami równoważnymi, tzn. bijekcja XY•*— »CD należy do 
domknięcia F+, chociaż w pokryciu H brak zależności XY— *C. Scalając 
pierwszą i drugą zależność otrzymamy następujące schematy relacji: RŁ »
« xycda, r2 m XB. R3 ■ BYC (klucze pokreślone). Każdy z tych schematów 
Jest w 3NF, mimo że dla R1 nie są spełnione założenia twierdzenia 3.1.D

TWIERDZENIE 3.1 można uogólnić w przypadku, kiedy dana klasa tównoważ- 
ności kluczy Km zawiera więcej niż dwa klucze: K^ « jx",x£,...,x"j,
przy czymjx®,x2 ,...,X™J są lewymi stronami zalsżnoścl gŁ : X®— >Ŷ , 
i « l...r należących do nieredundancyjnego pokrycia H.

Oznaczmy lewą i prawą stronę zależności g^ następująco:

9i ) * Xi* p(8i) * Y£* (3.1.9)
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Warunek OB (obecności bijekcji w pokryciu). Ola klasy równoważności 
kluczy Km spełniony Jest warunek 08, jeśli spośród zależności funkcjo
nalnych obecnych w nieredundancyjnym pokryciu H utworzyć można co naj
mniej jeden skończony ciąg niskoniscznie różnych zależności

C1 (9i >9i •»9i ) (3.1.10)
l2 a s

taki, że

(3.1.H)L(g1 )tP(gi )• l * 2,3, 
1i Al-1

L(g, )CP(g, ). (3.1.12)
•‘•1 s

L(gi ) fcKn 1 - 1 . (3.1.13)

Ponadto ciąg c^ obejmuje wszystkie klucze tworzące klasę równoważno
ści K^, to znaczy

V x “ cKm 3 9ik£ «i * L(9lk  ̂“ XJ* (3.1.14)

Warunek OB możemy zilustrować grafowym modelem powiązań między klucza
mi równoważnymi. Klucze będziemy wtedy interpretować jako wierzchołki gra
fu, a zależności funkcjonalne między kluczami Jakojłuki tego grafu. Rozważ
my graf Gm utworzony dla obecnych w nieredundancyjnym pokryciu H za
leżności funkcjonalnych między kluczami równoważnymi tworzącymi daną kla
sę równoważności K^. Spełnienie warunku obecności w pokryciu OB dla tej 
klasy oznacza istnienie w grafie Gm drogi cyklicznej przechodzącej przez 
wszystkie wierzchołki grafu.

TWIERDZENIE 3.2. Załóżmy, że w zbiorze lewnych stron zależności funk
cjonalnych tworzących nieredundancyjne pokrycie H zbioru F wyodręb
niono klasę równoważności kluczy ze względu na bijekcję w postaci Kn =
“ {x",x5,....x^}. Oeśli dla tej klasy spełniony Jest warunek OB obecności 
w pokryciu, to w schemacie relacji utworzonym ze wszytkich atrybutów za
leżności x"— ►yJ‘,...,X™— ♦ yJI nie wystąpią żadne zależności tranzytywne, 
a więc schemat ten będzie w trzeciej postaci normalnej.

D o w ó d .  Zauważmy, że schemat relacji utworzony z zależności

X™ — * Y^.....X™ — * Y^ (3.1.15)

będzie miał postać

Rt ■ xJ o „ . U xJ u y J u ...UYJ. (3.1.16)



Załóżmy dla dowodu nie wprost analogicznie do dowodu twierdzenia 3.1, 
że pewien niekluczowy atrybut AeV® okazał się tranzytywnie zależny od 
pewnego klucza K (niekoniecznie wyznaczonego) schematu Rm. Oznacza to, 
że istnieje taki podzbiór T C R |i, dla którego zachodzi

K— *-T, T-f* K, T— >A£F+ , A ^ T u K ,  (3.1.17)

Z tranzytywnej zależności K— * A wynika też tranzytywna zależność A
od klucza X® e Km. Oeśli bowiem x” jest kluczem, to xj?— »TC F+. Ponad
to zachodzi T-V-*-X™, ponieważ ciąg zależności

T —  X™, x£-*K (3.1.18)

implikowałby, na mocy aksjomatu A3, zależność T — >K, co byłoby sprzeczne 
z (3.1.17).

Wykażemy teraz, że jeśli x"— *A jest zależności? tranzytywną po sca- 
leniu zależności (3*1*15), to musiała ona być redundancyjna w pokryciu H* 
Oznaczmy

Rm “ Rm " (3.1.19)

Ponieważ A^T, więc TSR^. Z aksjomatu Al Armstronga mamy wtedy

Rm >T* (3.1.20?

Wykażemy teraz, że ze zbioru H - jx1"— >a ) jest wyprowadzalna zależ
ność X"—  rf.i m

Zauważmy, że zastosowania aksjomatów Al i A3 do związków (3.1.11) i
(3.1.12) prowadzi do zależności

L(9li_1^— >̂L(9li ). 1 “ (3.1.21)

L(gx ) »Lfgĵ  ). (3.1.22)8 1

Ponieważ L(g^) ■ X™, więc stosując potrzebne liczbę razy aksjomat A3 
możemy uzyskać zbiór zależności

Xi - * X1 xi— XLl- x? - ^ xL i  (3.1.2^
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Zauważmy, że wynik ten uzyskaliśmy nie wykorzystując zależności X™— *■ A. 
Załóżmy bowiem, że zależność ta wchodzi do pewnej zależności złożonej g^ 
należącej do ciągu Cj. Rezygnacja z zależności X*— *-A oznacza usunię-
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cle atrybutu A z P(g^)* Ponieważ A jest atrybutem niekluczowym, więc
dalej zachodzi L(g, )CP(g. ), co zapewnia spełnienie zależności 

1+1 J
(3.1.21) i (3.1.22).

Z zależności (3.1.23) oraz następujących związków

X1 ~ * Y1**'**X1"~,’(Y1 " {A}).----- x™ (3.1.24)

na mocy aksjomatów Armstronga wyprowadzamy zależność

x j -  X™ U ... U X® UY^U ... U (Y^ - {a })1| ... l/yj, (3.1.25)

to znaczy

X™— *R'. (3.1.26)

Wykorzystując (3.1.26), (3.1.20) oraz aksjomat A3 możemy wyprowadzić 
zależność

X™-*T. (3.1.27)

Zauważmy przy tym, że wynik ten uzyskaliśmy bez wykorzystania zależności

Na koniec możemy wykazać, w sposób analogiczny do dowodu twisrdzenie
3.1, że zależność T —»• A musi być wyprowadzalna ze zbioru H - |x®— *a|. 
Tak więc analizowane związki X®— >’Rm» Rm~* T ' T— dowodzą możliwości 
wywodu zależności X®— >A ze zbioru H - |x®— *a|. Jest to sprzeczne 
z założeniem, że H jest pokryciem nieredundancyjnym. □

Zauważmy, że w przypadku spełnienia założeń twierdzenia 3.2 dla wszyst
kich klas równoważności kluczy nieredundancyjnego pokrycia H danego 
zbioru F nie jest konieczna powtórna eliminacja zależności tranzytywnych 
wykonywana w kroku 5 algorytmu syntezy Bernsteina. Bazujący na tym spo
strzeżeniu pomysł modyfikacji tego algorytmu dla klas równoważności li
czących dwa klucze (twierdzenie 2.1) przedstawiono w pracy [58]. Spraw
dzanie warunku OB dla klas równoważności o większej liczbie kluczy jsst 
jednak zbyt skomplikowane i nieopłacalne.

Interesujące jest natomiast rozpatrzenie pewnej modyfikacji procesu 
wyznaczania pokrycia bazującej na twierdzeniach 3.1 i 3.2. Rozważmy przy
padek, kiedy w zbiorze F obecne były wszystkie zależności tworzące bi- 
jekcje między wszystkimi kluczami należącymi do pewnej klasy równoważno
ści liczącej więcej niż dwa klucze. Załóżmy, że w procesie usuwania za
leżności redundancyjnych żadne z tych zależności nie zostały usunięte. 
Własności takiego zbioru opisuje następujące twierdzenie:
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TWIERDZENIE 3.3. Oznaczny przez Hs takie pokrycie danego zbioru F, 
z którego usunięto wszystkie zależności redundancyjne z wyjątkiem zależno
ści należących do bijekcji między kluczami równoważnymi. Załóżmy, że lewe 
strony następujących zależności funkcjonalnych:

Xl ~ >Yl'***,Xr_ '̂Yr (3.1.28)

należęcych do pokrycia HQ tworzę odrębną klasę równoważności Km. 
Oznaczmy przez Sm zbiór atrybutów kluczowych w klasie Km , tzn.

S . 0  xj . (3.1.29)
i = l

Jeżeli zachodzi

S S yJ, i - l.....r, (3.1.30)m i

czyli dla każdego klucza X™ € Km wszystkie zależności o lewej stronie
równej xj. wiążące ten klucz z pozostałymi kluczami klasy Km, należę do
pokrycia Hg , to schemat relacji utworzonej przez scalenie zależności 
(3.1.28) będzie w trzeciej postaci normalnej.

D o w ó d .  Zwróćmy uwagę na to, że zgodnie z założeniami, jedynymi 
ależnościami redundancyjnymi mogę być w pokryciu H& tylko zależności 
> prawych stronach złożonych z atrybutów kluczowych. Zależności takie nie 
naruszają własności trzeciej postaci normalnej tworzonego z nich schematu. 
Zauważmy następnie, że przy spełnieniu warunku (3.1.30) zależności (3.1.28) 
tworzę cięg (^(3.1.10), słuszne sę bowiem następujące zwięzki

x” C y^, x” c y ^  Xr C Y ?-l* X1 -

odpowiadające warunkom (3.1.11)-(3.1.14).
Tak więc w schemacie

Rm “ X1U •“  UXr UYiu ••• UY^

żaden z atrybutów niekluczowych nie może być - zgodnie z twierdzeniem 3.2 
- tranzytywnie zależny od żadnego z kluczy. Schemat Rm będzie więc 
w trzeciej postaci normalnej.□
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3.2. MODYFIKACJA KONCEPCJI POKRYCIA ZBIORU ZALEŻNOŚCI FUNKCJONALNYCH - 
POKRYCIE DLA POTRZEB SYNTEZY

Zauważmy, że doprowadzenie do spełnienia założeń twierdzenia 3.3 nie 
jest operacją złożoną. Wymaga to jedynie uzupełnienia w zbiorze F - o ile 
potrzeba - takich zależności o prawych stronach będących atrybutami klu
czowymi, aby w F były obecne wszystkie zależności funkcjonalne tworzęce 
bijekcje między wszystkimi kluczami równoważnymi.

Praktycznie zaś należy dołączyć do prawych stron zalsżności (3.1.28) 
takie atrybuty kluczowe, aby był spełniony warunek (3.1.30). Następnie 
w procesie usuwania zależności redundancyjnych powinny zostać zachowane 
wszystkie bijekcje między kluczami równoważnymi.

Podejście to zmienia jednak dotychczasową koncepcję wyznaczania pokry
cia w procesie syntezy. Pokrycie takie przestaje bowiem być nieredundancyj- 
ne, gdyż może zawierać niektóre redundancyjne zależności wiążące klucze 
równoważne. Pokrycie tego rodzaju, to znaczy zawierające wszystkis bijek
cje między kluczami równoważnymi i nie zawierające żadnych zależności 
redundancyjnych poza bijekcjami, nazywać będziemy pokryciem dla potrzeb 
syntezy.

Podkreślmy, że celem wprowadzenia takiej koncepcji pokrycia jest upro
szczenie algorytmu syntezy poprzez uniknięcie konieczności powtórnej eli
minacji zależności tranzytywnych po scaleniu zależności o kluczach równo
ważnych.

Sformułowanie tak zmienionego algorytmu syntezy wymaga jednak rozpa
trzenia kilku zagadnień szczegółowych.

3.2.1. Klucze pozorne
Zauważmy, że wprowadzenie do algorytmu syntezy koncepcji pokrycie dla 

potrzeb syntezy wymaga wyznaczenia kluczy równoważnych przed etapem eli
minacji zależności redundancyjnych. W nowym algorytmie operacja podziału 
danego zbioru F na grupy zależności F^ o identycznych lewych stronach 
oraz operacja wyznaczania klas równoważności kluczy powinny więc poprze
dzać etap usuwania zależności redundancyjnych. Na wstępie rozpatrzmy więc 
konsekwencje wykonania wymienionych operacji bez uprzedniej eliminacji 
zależności redundancyjnych.

Uwaga 3.2.1. Zauważmy, że podział zbioru F na grupy zależności o iden
tycznych lewych stronach, prowadzony na podstawie aksjomatu A4 Armstron
ga, nie narzuca żadnych wymagań łączonym zależnościom, oprócz równości 
lewych stron. Stąd ewentualna redundancyjność łączonych zależności jest 
dla tego etapu obojętna.

Uwaga 3.2.2. W zbiorze lewostronnie zredukowanych (to znaczy nie po
siadających obcych atrybutów) zależności funkcjonalnych proces wyznacza
nia pokrycia poprzez eliminację zależności redundancyjnych może prowadzić
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do usunięcia pewnej liczby kluczy, ale nie narusza postaci kluczy pozo
stałych.

Spostrzeżenie to wynika bezpośrednio z definicji zależności redundan- 
cyjnsj. Załóżmy, że zależność f: XŁ— »Y^ C F reprezentuje wszystkis zależ
ności o lewej stronie równej XŁ istniejące w zbiorze F..

Klucz X^ jest usuwany, jeśli dla każdego atrybutu A e ył zależność 
funkcjonalna Xj— »A Jest redundancyjna. W przeciwnym przypadku w pokry
ciu pozostania zależność f' : XA— gdzie Y ^ S Y ^  o kluczu (lewej stro
nie) identyęznym z kluczem zależności f.

Nazwijmy klucze, które zostaną usunięte w procesie wyznaczania pokry
cia kluczami pozornymi.

Analizując możliwość istnienia kluczy pozornych w trakcie wyznaczania 
kluczy równoważnych, a dalej dołączania brakujących bijekcji, rozpatrzmy 
dwa przypadki:

(a) Klucz pozorny tworzy samodzielnie odrębną klasę równoważności.
Jeśli pewna klasa równoważności zawiera tylko jeden klucz (klasy takie

będziemy nazywali trywialnymi), to z klasą tą nie są związane żadne bi- 
jekcje. wobec tego fakt, czy klucz ten Jest kluczem pozornym, czy nie, 
nie ma wpływu na proces wyznaczania pokrycia.

(b) Klucz pozorny należy do nietrywialnaJ klasy równoważności, czyli 
klasy obejmującej dwa lub więcej kluczy.

W takim przypadku powstaje szereg pytań, które przeanalizujemy kolej-
! j :

(l) Czy klucze tworzące pewną kla8ę równoważności względem bijekcji 
jozostaną dalej kluczami równoważnymi. Jeśli jeden z nich okaże się klu
czem pozornym i zostanie usunięty?

Odpowiedź na to pytanie daje następujący lemat:
Lemat 3.1. Niech będzie dana pewna klasa równoważności kluczy wzglę

dem bijekcji K^ = {x™ ,. . .  ,xjl j  wyznaczona dla zbioru zależności funkcjo
nalnych F. Jeśli jeden z kluczy należących do Km okaże się kluczem 
pozornym i zostanie usunięty, to pozostałe klucze będą w dalszym ciągu 
tworzyły klasę równoważności.

D o w ó d .  Załóżmy, że usuniętym kluczem pozornym był klucz Xi c Km*
Oznaczmy zbiór pozostałych kluczy przez K^ = jx " .... ,x J_L,X™+1.... x” }.
Zauważmy, że usunięcie klucza X™ Jest konsekwencją usunięcia ze zbioru 
F wszystkich zależności o lewej stronie równej X™ Jako zależności re
dundancy Jnych. Oznaczmy przez F ̂ zbiór pozostałych zależności. Z rów
ności (2.3.1) wynika równość domknięć F* * F+. Wobec tego każda bijek- 
cja Xj «— » x£ (gdzia Xj,x™ tKm )« które należała do F+, należy też do 
F*. Oznacza to, że wszystkie klucze należące do K^ są nadal kluczami 
równoważnyni. □
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Drugą wątpliwość dotyczącą przypadku (b) ujmuje następujące pytanie:
(2) Czy wprowadzenie do zbioru F zależności tworzących bijekcje mię

dzy kluczem pozornym a innymi kluczami równoważnymi nie zakłóci procesu 
wyznaczania pokrycia?

W tym przypadku można wskazać przykład potwierdzający te obawy.
Przykład 3.2.1. Rozpatrzmy następujący zbiór zalsżności funkcjonalnych 

|a— >BF, BC— »DE, DE— »FC, AC— »DE, FD— >G, GE— »a|. W zbiorze tym wystę
pują trzy klucze równoważne BC, DE oraz AC, przy czym klucz AC Jest klu
czem pozornym, to znaczy zależność AC— »DE jest zależnością redundan- 
cyjną. Jeżeli zależność ta zostanie usunięta z powyższego zbioru, to żad
na z pozostałych zależności nie będzie redundancyjna. Jeśli jednak przyj
miemy wstępnis, że AC jest kluczem równoważnym i wprowadzimy do rozważa
nego zbioru zależności B — »A oraz DE— »AB dla uzupełnienia wszystkich 
bijekcji między wymienionymi kluczami, to przy pewnej kolejności szukania 
zależności redundancyjnych jako pierwsza może zostać usunięta zależność 
DE— * F. Następnie po wykryciu faktu, że klucz AC jest kluczem pozornym 
i usunięciu związanych z nim bijekcji, ze zbioru pozostałych zależności 
|a— »BF, BC— »DE, DE— »C, FD — »G, GE— »aJ nie można wyprowadzić zależno
ści DE— »A i DE— »B poprzednio wyprowadzalnych. □

Z powyższego przykładu wynika, że rozpoznanie i usunięcie kluczy pozor
nych musi nastąpić przed włączeniem do zbioru F zależności uzupełnia
jących w tym zbiorze komplet bijekcji łączących klucze równoważne. Z kolei 
lemat 3.1 pokazuje, że operacja ta może mieć miejsce po wyznaczeniu klas 
równoważności. Jest to o tyle istotne, że proces szukania kluczy pozor
nych można ograniczyć - zgodnie z wnioskiem z analizy przypadku (a) - do 
nietrywialnych klas równoważności.

Rozpatrzmy Jeszcze sposób sprawdzania, czy dany klucz jest kluczem 
pozornym.

j-emat 3.2. Zależność X— * YtF, gdzie Y ■ |Alt...,At| Jest redun- 
dacyjna w F wtedy i tylko wtedy, jeśli V A^ c Y : X—»Ai c(F - |x— »Yj)*.

D o w ó d  (l) Wykażemy najpierw, że jeśli zależność X— »Y jest re- 
dundacyjna w F, to V a ^̂ c Y: X— ► A^ e (F - |x— » yJ )+.

RedundancyJność złożonej zależności X— »Y w zbiorze F oznacza, że 
wskazać można pewien ciąg operacji usuwania ze zbioru F zależności o 
postaci X— »Aj, AjEY jako zależności redundancy jnych. Dla prostoty za* 
łóżmy, że ciąg ten ma następującą postać X— X— »A2>...,X— *At»
Jeśli zależność X — »Aj jest redundancyjna w F, to X— »A^ £ (F —{x-*AjJ) • 
Oznaczmy: F1 - F - {x— »AjJ. Z własnośjci (2.3.1) wynika, że F* = F+. 
Oznaczmy kolejno F2 “ F1 ” — »A^j.^.Fj = Ft-l ” — *At}* 3e®li ko"
lejne zależności są redundancyJne, to zachodzi X — »AgCFg,...,
X— »Ate F* oraz F* = Ft-i “ •** “ Fi “ F+*

Zauważmy, że Ft « F - |x —»A^- . . .  - |x —»A^ » F - | x —*,y }* co 
kończy ten atap dowodu.
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(2) W drugim kroku wykażemy, żo Jeśli v a1c Yj X— >Ai e(F - |x— *yJ)+, 
to X— *A± C (F - {x— *-Ai})+.

Dowód jest oczywisty, ponieważ

F - {x— * y} G. F - {x— >Aij. O

Zauważmy, żs przedstawiony lemat można byłoby potraktować Jako defi
nicję redundancyjności zależności funkcjonalnej o złożonej prawej stro
nie.

Lemat ten pozwala wykonać jedną operację wyznaczania domknięcia w ce
lu ustalenia, czy dany klucz X jest kluczem pozornym. Posługując się 
definicję zależności redundancyjnej dla przypadku, kiedy prawa strona 
jest atrybutem prostym, należałoby wykonać w rozważanym przykładzie t 
takich operacji.

3.2.2. Możliwość wyznaczania dodatkowych kluczy relacji 
wśród kluczy pozornych

Badanie kluczy pozornych pozwala w pewnych przypadkach na wyznaczenie, 
a właściwie ujawnienie dodatkowych kluczy relacji poza kluczami wyznaczo
nymi w procesie syntezy. Uzasadnia to następujący lemat.

Lemat 3.3. Załóżmy, że w zbiorze F wyznaczona została następująca 
klasa równoważności kluczy względem bijekcji Km = •[ X™,... ,x“|. Deśli je
den z kluczy xJeKl jest kluczem pozornym i został usunięty z klasy K^, 
ale atrybuty tworzące klucz x" znalazły się w schemacie R^ utworzo
nym dla klasy k ' . {x™,...,x“_lf X™+1.... x”}, to X™ będzie również
kluczem relacji o schemacie r '.m

D o w ó d .  Istnienie klucza pozornego X? w zbiorze F oznacza, że 
każda zależność f taka, że L(f) - X™ jest redundancyjna w F. Oznacz
my przez Fj zbiór, który powstał z F po usunięciu tych zależności.
Z (2.3.1) wynika, że F* ■ F+. Wobec tego dla każdego klucza X™ e z a 
chodzi X^ <— »X™ £ F*. A więc Jeśli X™£R^, to każdy niekluczowy atrybut 
A C R m zależny funkcjonalnie od klucza x£ jest też funkcjonalnie zależ
ny od atrybutu (być może złożonego) x". Atrybut x" jest więc kluczem
w schemacie Rł. □  m

Przykład 3.2.2. w zbiorze zależności funkcjonalnych F = |a — *-B,
BC ► D, AC— ► D, D — »-ACe} wyodrębnić możemy dwie klasy równoważności klu
czy Kj = {A} oraz Kg » {b c . AC, dJ. Klucz AC Jest jednak kluczem po
zornym, ponieważ zależność AC — ► D Jest wyprowadzalna z zależności A-»B, 
BC— >D. Usunięcia zależności AC — ► D prowadzi do modyfikacji klasy Kg 
do postaci Kg » |b c ,d|. Zbiór F nie zawiera dalszych zależności redun— 
dancyjnych, wobec czego klasom równoważności K^ i Kg' odpowiadają nastę
pujące schematy relacji: R1 ■ AB z kluczem A oraz R^ » ABCDE z klu
czami BlC i O. Ponieważ schemat Rg zawiera atrybuty AC (klucz pozorny).
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więc zgodnie z lematem 3.3 atrybuty te tworzą dodatkowy klucz relacji o 
tym echemacie.□

Na zakończenie tego punktu zauważmy, że klucze zdefiniowane w lemacie 
3.3 nie są ujawniane w algorytmie Bernsteina. Wskazanie takich kluczy mo
że być natomiast istotne dla użytkownika, koresponduje to bowiem ze zde
finiowaną przez niego początkową postacią zbioru F.

3.2.3. Organizacja procesu usuwania zależności redundancyInych 
przy wymuszeniu obecności bl.jekcli w pokryciu

Rozważania przedstawione w poprzednich punktach tego rozdziału pozwala
ją na następującą ogólną prezentację procesu tworzenia pokrycia dla po
trzeb syntezy:

Algorytm 3.1. (Tworzenie pokrycia dla potrzeb syntszy)
Dane wejściowe: Zbiór zależności funkcjonalnych F.
Dane wyjściowe: Pokrycie dla potrzeb syntezy H8#
(1) Usuń obce atrybuty z danego zbioru F zależności funkcjonalnych,
(2) Podziel zbiór F na grupy zależności F^ o identycznych lewych 

stronach.
(3) Wyznacz klasy równoważności dla bijekcji w zbiorze kluczy (lewych 

stron zależności F^). Usuń klucze pozorne spośród kluczy równoważnych.
(4) Uzupełnij zbiór F o brakujące zależności tworzące bijekcje mię

dzy kluczami równoważnymi. Usuń zalażności redundancyjna przy zachowaniu 
wszystkich bijekcji.

W niniejszym podrozdziale rozpatrzymy szczegółowo krok (4) powyższego 
algorytmu. Celem naszym będzis doprowadzenie do spełnienia założeń twier
dzenia 3.3 (gwarantuje ono trzecią postać normalną schematów relacji).
Dla każdej klasy równoważności kluczy, np. Km ■ |x ^ , . . . ,x r j ,  należy wo
bec tego na wstępie uzupełnić zbiór F o takie zależności, aby każda 
bijekcja X* — >X^, xJ.xJeK^ należała do F.

Przykład 3.2.3. Zbiór zalażności funkcjonalnych z przykładu 2.3.1 w po
staci F = |xY — » AD, CD — EY, XA— B, YB— * C, C— »A, CE — H, DH — X,
X— .e J, w którym występują dwa klucze równoważne XY i CD, należałoby we
dług powyższych wskazówek uzupełnić zależnościami XY— »C oraz CD *X.D

Załóżmy, że dla zbioru F wyznaczone zostały następujące klasy równo
ważności kluczy: I^.Kg.... Kp. Załóżmy dalej, że dołączane do F zależ
ności funkcjonalne (będące bijekcjami lub ich składowymi) tworzą podzbio
ry B1,Bg,...,B . Przynależność danej zależności f: X— »A do podzbioru 
Bi oznacza, żeP XfcK^ Dla ogólności zakładać będziemy, że niektóre spo
śród tych podzbiorów mogą być puste. Zbiór wszystkich dołączanych zależ
ności oznaczymy przez 8:

B ■ B jU  B2 U . . . U  Bp. (3.2.1)
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Przypomnijmy, że celem dołączania zależności B jest usunięcie tych 
zależności redundancyjnych, które w algorytmie Bernsteina ujawniały się 
po scaleniu zależności o kluczach równoważnych.

wykażemy, że proces dołączania zależności B i usuwania zależności 
redundancyjnych można zdekomponować do grup zależności odpowiadających 
poszczególnym klasom równoważności kluczy. Pozwala to na łatwiejszą imple
mentację przedstawionego algorytmu.

Lemat 3.4. Zależność funkcjonalna f: X— ► A t F, Xe KŁ Jest redun
dancyjna w zbiorze F U B  wtedy i tylko wtedy, jeśli Jest redundancyjna 
w zbiorze F U BŁ.

O o w ó d. w dowodzie wykorzystamy dwa lematy (3.5 i 3.6) przedstawio
na bezpośrednio po zakończeniu dowodu.

(1) W pierwszym etapie dowodu zaprzeczymy tezie zakładając, że f jest 
redundancyjna w zbiorze FUB, ale nie jest redundancyjna w FUBj. Wyni
ka stąd, że zalsżność f staje się redundancyjna po dołączeniu do Fu Bi 
Jednej lub większej liczby zależności należących do zbioru B^U ...UB^

U 8p. Oznaczmy przez F^ (gdzie F1 2 F U B 1) taki zbiór zależno
ści, w którym f Jeszcze nie Jest redundancyjna, natomiast przez gs Y— K) 
taką zależność, dla której f Jest redundancyjna w zbiorze 
Zakładamy przy tym, że zachodzi

F ^ F U B ,  geBjU B2 U ...UBi_1 U B 1+1u ... UBp, g ^ .  (3.2.2)

Z lematu 3.5 wynika, że F* « F+. Tak postawiony problem spsłnia zało
żenia lematu 3.6. Wynika z niego, że do domknięcie F* należy bijekcja 
X *— »Y, co oznacza, że X i Y są kluczami równoważnymi. Jednakże zgod
nie z (3.2.2) g j. 8^, a więc Y ^ K it co jest sprzeczne z powyższym wnios
kiem i założeniem, że X^ K^.

(2) Prowadząc dowód w drugim kierunku mamy wykazać, że jeśli f jest 
redundancyjna w FUB^, to Jest też redundancyjna w FUB.

Redundancyjność w FU Bi oznacza, że f £ (FU Bj - {f})+. Wobec tego 
zależność f musi też być wyprowadzalna ze zbioru FUBjU U B ^  ...U 
B p -  W .  co oznacza redundancyjność w zbiorze F U B.O

Lemat 3.5. Niech będzie dany zbiór zależności funkcjonalnych F 
i zależność funkcjonalna f o własnościach: ft F*, f^F. Zachodzi wtedy 
(F ♦ {f} )* * F+. □

D o w ó d .  Przyjmijmy oznaczenie G « Fu|f},
Mamy: f t G  i f jest redundancyjna w G, ponieważ f £ F +; F* »
» (G - {f})+. wobec tego z własności (2.3.1) mamy (G - {f})+ » G+, co 
daje F* = (F + {f} )*. □
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Lemat 3.6. Niech będzie dany zbiór zależności funkcjonalnych F 
oraz dwie zależności f: X— *-A oraz g: Y — ► B o własnościach:

f GF, f ̂ (F - {f})\ g^F, geF*. (3.2.3)

Jeżeli f Ł(FU{g} - {f})+. to X«— *-Y € F+.

□ o w ó d. wykażemy najpierw, że zależność g nie może być redundan
cyjna w zbiorze F u |g| - {f} .

Musiałoby bowiem wtedy zachodzić:

gt(F - {f})+ albo zgodnie z (2.3.1)

(FU{g} - {f})+ - (F - {f})\

Oznaczałoby to sprzeczność z założeniami, bowiem własności

f *(F - {f})+. fe(Fu{g} - (f})+ (3.2.4)

implikują związek

(F - {f})+ f (FU(gj - {f})+. (3.2.5)

Jeśli więc g nie jest redundancyjna w zbiorze Fu|gj - {f}, to 
g f ( F - { f } ) +.

Ponieważ według założeń g c F +, więc zależność f musi zostać użyta 
do wywodu zależności g z F.

Z lematu 2.1 wynika wtedy, że spełniona jest zależność

Y — ►X€F+. (3.2.6)

Ponadto z własności (3.2.4) wynika, że zależność g służy do wywodu f
ze zbioru F - {f}. Tak więc według lematu 2.1 spełniona jest zależność

X — *Y ŁF+, (3.2.7)

Zestawienie zależności (3.2.6) i (3.2.7) kończy dowód. □
Z lematu 3.4 wynika, że dla procesu usuwania ze zbioru F zależności 

redundancyjnych o lewych stronach należących do pewnej klasy równoważno
ści Km (w obecności dołączonych bijekcji Bm ) jest obojętne, czy dodat
kowe zależności tworzące bijekcje dla innych klas zostały wprowadzona do 
zbioru F, czy też nie.

Przedstawione rozważania pozwalają na sformułowanie następującego al
gorytmu usuwania zależności redundancyjnych przy wymuszonej obecności bi- 
jekcji, prezentującego szczegółowo eposób wykonania kroku (4) algorytmu
3.1.



Algorytm 3.2. (Usuwanie zależności redundancyjnych 
przy wymuszeniu obecności bijekcji)

Dane wejściowe: (l) Zbiór klas równoważności kluczy

{Kl,K2'*'*'Kp}*

(2) Zbiór F zależności funkcjonalnych, pogrupowanych według przyna
leżności lewych stron do klas równoważności kluczy; np. klasie równoważ
ności K = |x",.. . ,X^ j odpowiadaj# zależności f“ : — *Y^,...,f"; xj!— »yJI.

Dane wyjściowe: zmodyfikowany zbiór F zawierający między innymi 
wszystkie bijekcje między kluczami równoważnymi i nie zawierający żadnych 
zależności redundancyjnych nie należących do bijekcji.

Treść algorytmu:
Dla każdej z klas równoważności kluczy Km , m ■ l,...,r, wykonaj na

stępujące operacje:
(a) Jeśli Km jest trywialną klasą równoważności (liczącą jsdsn klucz), 

wtedy dla każdej zależności f™, i » l,...,r, i dla każdego atrybutu 
AtYj wykonaj procedurę usuwania.

(b) Jeśli jest nietrywialną klasą równoważności, wykonaj trzy grupy
operacji
(l) Wyznacz zbiór atrybutów kluczowych Sm dla klasy Km

*m - 0  x j.J-l J

(2) Przekształć prawe strony wszystkich zależności f™, i»l...r,
w następujący sposób:
(A) Oddziel atrybuty kluczowe od niekluczowych

*> Ŷ "1 U y ""1 

gdzie y;'nSB = {?j oraz Y^CS,,
M*nto znaczy podzbiór Y^ tworzą atrybuty kluczowe, Y" 

atrybuty niekluczowe.
—r m(8) Uzupełnij atrybuty kluczowe w prawej stronie Y^ (dołączenie 

zależności tworzących bijekcje):

Y111 •= Y1" — y "”1 U S i * i i m*
(3) Dla każdej zależności fjj, i ■ l,...,r, 1 dla każdego nlekluczo- 

wego atrybutu A € Y^m wykonaj procedurę usuwania.
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Procedura usuwania:
(1) Zmodyfikuj prawą stronę Y^ zależności f™

^  ^  -  {A }-

(2) Wyznacz domknięcie (x“ )+ w zbiorze F.
(3) Sprawdź, czy A ł (X^)+. Jeśli tak - usuń atrybut A, to znaczy 

pozostaw bez zmian zmodyfikowaną prawą stronę Y^. Jeśli nie - 
dołącz ponownie atrybut A

Yj i= Y^ U {A}. □

Komentując przedstawiony algorytm zauważmy, że:
- zastąpienie Y^m przez Sm dla wszystkich fŁ, i ■ l,...,r, odpowiada 

dołączeniu do zbioru F zależności B , a więc wymuszeniu obecności 
wszystkich bijskcji,

- ewentualnemu usuwaniu z prawych stron podlegają jedynie atrybuty nie
kluczowe A C y '“ , co umożliwia zachowanie w pokryciu wszystkich bijek
cji, a więc zapewnia spełnienie założeń twierdzenia 3.3,

- algorytm wyznaczania domknięcia przedstawiony został w rozdziale 2 
(algorytm 2.1).
Rozważania dotyczące wyznaczania pokrycia dla potrzeb syntezy podsumu

jemy następującym twierdzeniem.
TWIERDZENIE 3.4. Ze zbioru Hg tworzącego pokrycie dla potrzeb syn

tezy wyprowadzalne są wszystkie zależności funkcjonalne tworzące począt
kowy zbiór F, to znaczy H* = F+.

D o w ó d .  Rozpatrzmy te kroki algorytmów 3.1 i 3.2, w których pewne
zależności są eliminowane bądź dołączane do zbioru F.

- W trakcie eliminacji obcych atrybutów dana zależność funkcjonalna 
X — »AC F może zostać zastąpiona inną zależnością x’— * A, gdzie x'cx,
o ile X*— *■ A € F+. Ponieważ stosując aksjomat A2 Armstronga, z zależno
ści x'— ► A możemy zawsze wyprowadzić zależność X— »A, więc zbiór F^ 
utworzony ze zbioru F na etapie eliminacji obcych atrybutów posiada to 
samo domknięcie co zbiór F:

- Usunięcie kluczy pozornych jest związane z usunięciem pewnych zależ
ności redundancyjnych, co nie zmienia domknięcia zgodnie z własnością
(2.3.1). Oznaczając przez F2 zbiór powstały po eliminacji kluczy pozor
nych otrzymamy:

(3.2.9)
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• Każda zależność wprowadzana do zbioru Fg w celu utworzenia wszyst
kich bijekcji między kluczami równoważnymi jest wyprowadzalna ze zbioru F. 
Zgodnie z lematem 3.5 wprowadzenie takiej zależności do zbioru nie zmie
nia jego domknięcia.

Oznaczając przez B wprowadzane zależności otrzymamy więc

(P2U B ) + - F* - F*. (3.2.10)

- Eliminacja zależności redundancyjnych ze zbioru FgU B dla uzyska
nia pokrycia dla potrzeb syntezy nie zmisnia domknięcia zbioru wyj
ściowego, zgodnie z własnością (2.3.1).

Ostatecznie mamy więc

H* - (F2<J B)+ - F+. □  (3.2.11)

3.3. ALGORYTM SYNTEZY PRZY ZMIENIONEJ KONCEPCJI POKRYCIA

Prosta rozbudowa przedstawionego uprzednio algorytmu tworzenia pokry
cia dla potrzeb syntezy pozwala uzyskać następujący algorytm syntezy:

Algorytm 3.3.(Syntsza schsmatu relacyjnej bazy danych)

Dane wejściowe: Zbiór zależności funkcjonalnych F.
Dane wyjściowe: Zbiór schematów relecji IR » {Ri*»**'Rn} tworzących 

schemat relacyjnej bazy danych.
(1) Usuń obce atrybuty z danego zbioru F zależności funkcjonalnych.
(2) Podziel zbiór F na grupy zależności Fi o identycznych lewych 

stronach.
(3) Wyznacz klasy równoważności dla bijekcji w zbiorze kluczy (lewych 

stron zależności F^)« Usuń klucze pozorne spośród kluczy równoważnych.
(4) Uzupełnij zbiór F o brakujące zależności tworzące bijekcje mię

dzy kluczami równoważnymi. Utwórz pokrycie dla potrzeb syntezy Hg, usu
wając zależności redundancyjne przy zachowaniu wszystkich bijskcji.

(5) Dla każdej klasy równoważności kluczy z pokrycia Hg utwórz sche
mat relacji jako sumę logiczną atrybutów tworzących zależności o kluczach 
z tej klasy.

TWIERDZENIE 3.5. Niech [R e £R^,...,Rnj będzie schematem relacyjnej 
bazy danych utworzonym za pomocą algorytmu 3.3 dla zadanego zbioru F 
zależności funkcjonalnych. Wtedy każdy ze schematów c IR Jest w trze
ciej postaci normalnej, a w relacyjnej bazie danych o schemacie IR speł
nione eą wszystkie zależności ze zbioru F.

D o w ó d .  Zauważmy, że w pokryciu dla potrzeb syntezy HB , utworzo
nym w kroku (4) algorytmu 3.3, spełnione są założenie twierdzenia 3.3 dla
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każdej z klas równoważności kluczy. Z twierdzenia tego wynika więc, że 
keżdy ze schematów R± e IR Jest w trzeciej postaci normalnej.

Zauważmy dalej, że w rozważanej relacyjnej bezie danych spełnione są 
wszystkie zależności reprezentowane w pokryciu dla potrzeb syntezy H8, 
a także wyprowadzalne z Hg. Z twierdzenia 3.4 wynika zaś równość domknięć 
H* « F+ , co kończy dowód. □

Wykazanie ostatniej z pożądanych cech schematu IR, a mianowicie tego, 
że liczba schematów relacji w IR Jest minimalna, wymaga szerszych roz
ważań. Sformułowanie końcowego twierdzenia poprzedzimy analizą tych kro
ków algorytmu eyntezy, które mogę doprowadzić do różnych postaci pokrycia 
dla potrzeb syntezy. Przyczyną różnic może być różne uporządkowanie za
leżności funkcjonalnych w wejściowym zbiorze F.

Przykład 3.3.1. Rozpatrzmy następujący zbiór zależności funkcjonalnych: 
F > {a — » BCD, B — »AG, CD— *G, G -* CD}. W zbiorze tym występują dwie klasy 
równoważności kluczy KŁ = |a ,b}, Kg = {c d.g}. Pokrycie dla potrzeb syn
tezy zbioru F może mieć jedną z dwóch postaci:

Hg • |a— ► B, B—  AG, CD— -G. G — ►CO}

lub
> {a — »BC, B— -A, CD— >G, G — CD],

zależnie od tego, która z dwóch zeleżności A — »CO lub B *G badana 
była pierwsza przy usuwaniu zależności redundancyjnych. □

Lemat 3.7. Usuwanie obcych atrybutów w zbiorze F zależności funk
cjonalnych daje wynik niezależny od kolejności operacji usuwania.

D o w ó d .  Opsrację usuwania obcych atrybutów możemy zapisać następu
jąco:
jeżeli X — ► A C F oraz x'— A £ F ł, gdzie x'c X,

to
F: = F - jx— >a} u { Y — » A} . (3.3.1)

Załóżmy, że po usunięciu wszystkich obcych atrybutów otrzymano dwa róż
ne zbiory zależności Fx i Fg, przy czym musi zachodzić F* = Fg = F .
Oznacza to, że w co najmniej jednym przypadku istnieję dwie takie zależ
ności f1e fł i fg€F2 ' ŻB

P(fŁ) - P(f2 ) oraz L(f1)CL(fg)
lub

L(f1 )3L(fg). (3.3.2)

gdzie L(f) 1 P(f) oznaczaj« lewą i prawą stronę zależności f.
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Rozważny najpierw przypadek L(fŁ)cL(fg). Ponieważ f ̂e. f*, zaś F* - 
Fg, a więc ^i CF 2‘ Atrybuty tworzęce podzbiór L(fg) - L(fŁ) sę atry

butami obcymi w lewej stronie zależności fg, co jest sprzeczna z założe
niami. Ola L(fg)3L(f1) tok dowodu Jast analogiczny. □

Zauważmy, że również wyniki dwóch następnych operacji algorytmu synte
zy, to znaczy podziału zbioru F na grupy zależności F^ oraz wyznacza
nia klas równoważności kluczy, nie mogę zależeć od uporzędkowania zbioru 
F. Nie można natomiast przesędzić możliwości usunięcia różnych kluczy 
pozornych z danej klasy równoważności kluczy Km , zależnie od kolejności 
wykrywania takich kluczy. Załóżmy, że prowadzi to do klas Kjjj i Kjjj. Klasy 
te nazwiemy alternatywnymi klasami równoważności kluczy. Z lematu 3.1 wy
nika, że klucze klas K* i Kjjj sę zwięzane bijekcjami w domknięciu F+. 
Powyższe rozważania prowadzę do następujęcego wniosku:

Uwaga 3.3.1. Niech F^ i Fg będę dwoma zbiorami zależności funkcjonal
nych otrzymanymi z wejściowego zbioru F po krokach 1,2,3 algorytmu syn
tezy 3.3. Jeśli F^ f Fg, to każdej klasie równoważności kluczy utworzo
nej dla Fj odpowiada identyczna lub alternatywna klasa dla Fg.

Lemat 3.8. Niech Hg i H^ będę dwoma różnymi pokryciami dla po
trzeb syntezy utworzonymi dla zbioru F zależności funkcjonalnych. Wtedy
dla każdej zależności f: X— »A należęcej do H* istnieje w H? takas s
zależność g: V— ► B, że lewe strony X i Y zwięzane sę bijekcję w dom
knięciu zbioru F, tzn.

L(f)*— »-L(g) c F*.

D o w ó d .  Wyeliminujmy na poczętku z naszych rozważań zbiór zależno
ści należęcych równocześnie do obu pokryć (spełniajęcych tezę w sposób
oczywisty). Zauważmy następnie że jeśli pewna zależność f £ H1 będzie

dl ®redundancyjna w Hs, to ze sposobu wyznaczania pokrycia Hg wynika, że
zależność ta tworzy jednę z bijekcji między kluczami równoważnymi.
A więc L(f) należy do nietrywialnej, a ściślej alternatywnej klasy rów
noważności kluczy dla bijekcji. Ponieważ po kroku 3 algorytmu syntezy 
klucze należące do takich klas nie mogę być kluczami pozornymi, więc 
zgodnie z uwagę 3.2.2 proces eliminacji zależności redundancyjnych w kro
ku (4) nie naruszy postaci żadnych z tych kluczy. Wobec tegó zgodnie 
z uwagę 3.3.1 klasie równoważności dla H* zawierajęcej L(f) odpowia
dać musi alternatywna klasa równoważności dla pokrycia Hg.

Ponieważ zgodnie z lematem 3.1 klucze takich klas zwięzane sę bijek
cjami w F*, więc dla rozważanej dowolnej redundancy jnej zależności ftH^ 
teza Jest spełniona.

Zasadniczę część dowodu przeprowadzimy dla takich zależności f na
leżęcych do H^, które nie należę do H*j i nie sę redundancyjna w H*. 
tzn. :
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f c H s' f^ *  f 4 (Hs " (3.3.3)

Zauważmy na wstępie, że zgodnie z twierdzeniem 3.4 zachodzi

Hg* - H^* - F* . (3.3.4)

Ponieważ f^^s' a*e *e H B + ' więc Istnieje zależność g € H^ taka, że

ft(H* - {f}u {g})+ (3.3.5)

lub też istnieje podzbiór G£ H^ taki, że

f £ (H^ - {f}u G )*. (3.3.6)

Rozpatrzmy najpierw pierwszy przypadek.
Z zależności (3.3.5) oraz lematu 2.1 wynika, że spełniona Jest zależ

ność

L(f)-~ L(g)t (H* - {f} U {g})+ - H*+= F+. (3.3.7)

Załóżmy chwilowo, że g 4 Hg i rozpatrzmy problem, czy zależność g
można wyprowadzić ze zbioru H^ - {f}.
Jeśli tak, to g e(H* - {f})+. a więc z lematu 3.5 wynika, że

(Hs - {f})+ ■ (Hs - {f} U {9} )+* (3*3*8)

Bioręc pod uwagę zależność (3.3.5) i lemat 3.5 otrzymamy dalej

(Hg - {f} u {g})+ - (h* u {9})+ - h*+ . (3.3.9)

Z porównania (3.3.8) i (3.3.9) wynika, że

(3.3.10)

co oznaczałoby, że zależność f Jest redundancyjna w Hg. Otrzymaliśmy 
więc sprzeczność z założeniami» Zauważmy też, że podobnę sprzeczność 
otrzymamy, jeśli przyjmiemy, że g £ H^.

Jeżeli natomiast zależności g nie można wyprowadzić ze zbioru 
Hs " 3 Pr2Y ty"1 9 eHs+* t0 znaczy * że f 308t potrzebne do wywodu
g8 Z Ą.

Z lematu 2.1 wynika więc, że spełniona Jest zależność

L(g)-*»L(f)eH*+ - F+. (3.3.11)
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Zależności (3.3.7) i (3.3.11) kończę dowód dla przypadku określonego 
zależności? (3.3.5).

Rozpatrzmy z kolei przypadek określony zależnością (3.3.6).
Ponieważ wszystkie zależności gA tworzęce podzbiór G sę niezbędne 

do wywodu zależności f ze zbioru H* - {f} , więc z lematu 2 .1 wynika, 
że dla każdej g± ę G spełniona jest zależność

L(f)— *_(9i)e (h* . {f} U G)+ - H*+ - F+. (3.3.12)

Postawmy jak poprzednio pytanie, czy każdą zależność g^tS można wypro
wadzić ze zbioru - |f J ,

Rozumując podobnie jak w poprzednim przypadku otrzymujemy sprzeczność 
(f redundancyjna w H^) dla odpowiedzi twierdzącej.

Odpowiedź przecząca oznacza, że istnieje taka zależność 9 tG, dla 
której zachodzi

(3.3.13)

Ponieważ zaś każda zależność g^eo musi być wyprowadzalna z H^, 
więc zależność f musi służyć do wywodu g^ ze zbioru H*. Wobec tego 
z lematu 2 .1 wynika, że spełniona jest zależność

L(9;j)-*‘L(f)£H^+ - F+. (3.3.14)

Zestawienie zależności (3.3.12) 1 (3.3.14) kończy dowód. □

Lemat 3.9. W każdych dwóch pokryciach dla potrzeb syntezy H1 1 H2 

danego zbioru F zależności funkcjonalnych istnieje taka sama liczba 
klas równoważności kluczy dla bijekcji.

□ o w ó d. Z lematu 3.8 wynika, że dla każdej zależności fe H1 ist
nieje taka zależność g e H^, że L(f)<—>L(g)e F +. Wynika stąd, że klasie 
równoważności wyznaczonej dla H* i zawierającej klucz L(f) odpowiada 
identyczna bądź alternatywna klasa równoważności wyznaczona dla H2 i 
zawierająca L(g). Z symetrii lematu 3.8 względem pokryć H^ i H^ wynika 
odpowiedniość klas równoważności w przeciwnym kierunku. □

TWIERDZENIE 3.6. Dla każdych dwóch pokryć dla potrzeb syntezy H^ i 
HQ danego zbioru F tworzona jest za pomocą algorytmu syntezy 3.3 ta 
sama liczba schematów relacji.

D o w ó d .  Prawdziwość twierdzenia wynika z lematu 3.9 oraz sformuło
wania kroku (5) algorytmu syntezy 3.3. □

TWIERDZENIE 3.7. Niech H oznacza pokrycie nieredundancyjne, H zaś 
pokrycie dla potrzeb syntezy danego zbioru F zależności funkcjonalnych. 
Liczba klas równoważności kluczy dla pokryć H i H8 Jest Identyczna.
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D o w ó d .  Należy dowieść, że spełnione sę dwie własności:
(a) dla każdej zależności f e H  istnieje taka zależność g £ Hs> że 

L(f)*—*L(g) € F* oraz
(b) dla każdej zależności ee Hfl iatnieje taka zależność htH, że

L(e )*—»-L(h) € F+.

ad a) Podobnie jak dla lematu 3.8 interesujące są tylko takia zależności 
f€H, które nie należą do Hs. Ponieważ pokrycie H Jest nieredun- 
dacyjne, więc musi zachodzić f€ (H - {fj )*. Dalsza część dowodu 
przebiega podobnie Jak dla lematu 3.8.

ad b) Interesujące są tylko takie zależności e € H g , które nie należą do
H. Jeśli e nie Jest redundancyjna w Hs, wtedy dowód przebiega 
jak w lemacie 3.8.

Jeśli e Jest redundancyJne w Hg , to z algorytmu tworzenia pokrycia 
H wynika, że e Jest jedną z zależności tworzących bijekcje między klu
czami równoważnymi a jej lewa strona L(e) nie Jest kluczem pozornym. 
Oznacza to (według lematu 3.1), że zależność e: X— *A^ należy do wspól
nej grupy zależności X-*- Z, A±€ Z, przy czym w grupie tej istnieje co 
najmniej jedna zależność e^ : X — Aj € Z, nie będąca zależnością re- 
dundancyjną.

Dla takiej zależności ê  wykazać można w sposób podobny Jak w le
macie 3.8 istnienie w pokryciu H takiej zależności h, że

L(h)«-» L(e^ )£F+ ,

Ponieważ L(e) - Ue^), więc z aksjomatu A3 Armstronga wynika, że

L(e)«-*L(h) £ F +,

co kończy dowód. □
W pracy [l9] przedstawiono twierdzenie, z którego wynika, że liczba 

schematów relacji utworzonych za pomocą algorytmu 2.3 dla nieredundancyj- 
nego pokrycia H jest minimalna. Wobec tego, zgodnie z twierdzeniem 3.7, 
algorytm syntezy 3.3 daje w wyniku schemat relacyjnej bazy danych również 
o minimalnej liczbie relacji.
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3.4. UWAGI NA TEMftT REALIZACJI ZMOOYFIKOWANEGO ALGORYTMU SYNTEZY 
I JEGO ZŁOŻONOŚCI OBLICZENIOWEJ

3.4.1. Programowa realizacja algorytmu 3.3
Szczegóły realizacji omawianego algorytmu syntezy przedstawiono w pra

cach [58, 59, 6l] . Podstawową procedurę wykorzystywaną w algorytmie jest 
procedura badania przynależności do domknięcia zbioru zależności funkcjo
nalnych.

Prostszą wersję algorytmu realizowanego przez takę procedurę przedsta
wiono w rozdziale 2.3 (algorytm 2.1). Usuwanie obcych atrybutów, wykorzy
stujące procedurę badania przynależności do domknięcia, realizowane jest 
w sposób opisany w rozdziale 2.3. Wyznaczanie kluczy równoważnych opiera 
się również na wykorzystaniu tej procedury. Dla zmniejszenia nakładu ob
liczeń domknięcia wszystkich kluczy wyznaczane są przy tyn na początku 
kroku (3) algorytmu 3.3.

Dla oznaczenia klas równoważności kluczy tworzona jest w kroku (3) ma
cierz M powiązań między kluczami, wiersze i kolumny tej macierzy przy
porządkowuje się tylko tym kluczom, które należą do nietrywialnych klas 
równoważności. Przyporządkowanie to określa wektor W. Kolumna o numerze 
JJ macierzy M podaje zwrotnie numery grup F^ o kluczach odnotowywa
nych w tej macierzy. Jeżeli danenu kluczowi (z grupy Fk ) przyporzęd-
owany Jest wiersz “i" macierzy M, to M[i,o] « k, a innym kluczom zwią
zanym bijekcjani z X^ przyporządkowane są wiersze macierzy M o takich 
numerach J, dla których M[i,j] o 1.

Każdy wiersz macierzy M określa więc klasę równoważności, do której 
należy klucz związany z danym wierszem.

Szczegółową realizację kroku (4) algorytmu syntezy przedstawiono w al
gorytmie 3.2.

Do wyznaczania zbioru atrybutów kluczowych dla każdej klasy równoważ
ności wykorzystuje się macierz M.

Końcowy etap tworzenia schematów relacji (krok (5) algorytmu) staje 
się przy wykorzystaniu macierzy M bardzo prosty. Obejmuje on scalenie 
grup zależności o kluczach równoważnych.

3.4.2. Umagi na temat złożoności obliczeniowej 
nowego algorytmu syntezy

Złożoność obliczeniowa algorytmu Bernsteina (algorytm 2.3) oceniona 
została w pracy [l3] dla poszczególnych kroków następująco:

(1) Usuwanie obcych atrybutów: 0(|f |2 ).
(2) Tworzenie pokrycia H: 0(n|F| ).
(3) Podział H na grupy H± : 0(|f|2 ).
(4) Wyszukiwanie kluczy równoważnych: 0(n|F|).
(5) Powtórne usuwanie zależności redundancyjnych: 0(n]F|).
(6) Tworzenie schematów relacji: 0(|f| ).
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Przyjęto przy tym oznaczenia: n - liczba zależności funkcjonalnych 
w zbiorze Fj |f | - sumaryczna liczba wystąpień atrybutów w zapisie zbio
ru F.

Jako operację dominującą w ocenie złożoności przyjmuje się badanie 
przynależności do zbiorów bądź inkluzji zbiorów atrybutów.

Pesymistyczna złożoność obliczeniowa całego algorytmu Bernsteina okre
ślona jest przez przypadek najgorszy (kroki (1) i (3)), a więc wynosi ona
o ((f|2 ).

Pesymistyczna złożoność obliczeniowa nowego algorytmu syntezy nie zmie
ni się w stosunku do algorytmu Bernsteina, bowiem usuwanie obcych atrybu
tów i podział na grupy zależności powtarzają się w obu algorytmach. Wpro
wadzone modyfikacje zmniejszają natomiast średni nakład obliczeń potrzeb
nych do syntezy schematu relacyjnej bazy danych.

Zasadnicza różnica w złożoności obliczeniowej obu algorytmów wynika 
z faktu, że w nowym algorytmie 3.3 ma miejsce tylko jednokrotna usuwanie 
zależności redundancyjnych (w kroku (4)), natomiast w algorytmie 2.3 wy
konywane jest ono dwukrotnie (krok (2)1 (5)).

Trzeba jednak zaznaczyć, że w algorytmie 3.3 wykonuje się dodatkową 
operację tego typu, a mianowicie usuwanie kluczy pozornych. Jest ono jed
nak wykonywane tylko dla kluczy z nietrywialnych klas równoważności, a 
ponadto jest rekompensowane przez pomijanie - w trakcie szukania zależno
ści redundancyjnych - atrybutów kluczowych.

Dla zbilansowania nakładu obliczeń na wymienione operacje przyjmiemy 
następujące założenia:
- zbiór F liczy n zależności,
- w zbiorze lewych stron (kluczy) wyróżniono p klas równoważności (p<n),
- liczba nietrywialnych klas równoważności wynosi q '(q<p).

Usuwanie zależności redundancyjnych bazuje na badaniu przynależności do 
domknięcia danego zbioru zależności funkcjonalnych F. Oznaczmy literą D 
średnią złożoność obliczeniową operacji wyznaczenia domknięcia. Pesymi
styczna złożoność obliczeniowa tej operacji wynosi 0(|f| ). Złożoność bada
nych operacji będziemy oceniali krotnością liczby D.

Usuwanie kluczy pozornych
f k kRozpatrzmy klasę równoważności K^ = ixi»x2 

stanowię lewe strony zależności

Wykrycie kluczy pozornych wymaga obliczenia dla każdej zależności dom
knięcia (x£)+. a następnie sprawdzenie, zgodnie z lematem 3.2, czy
Y* = (x j[ )\

*rj- 9d2ie Xi eKk
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wobec tego zbadanie kluczy pozornych dla wszystkich q nietrywialnych
klas równoważności wymaga wykonania rk operacji wyznaczania domknię
cia, co zapiszemy następująco k=1

p " D 2 rk* (3.4.2)
k=l

Usuwanie zależności redundancyinych 
Na wstępie zwróćmy uwagę na dwa przypadki:
(1) Dla zależności o lewych stronach tworzących trywialne klasy równo

ważności proces usuwania zależności redundancyjnych nie ulega zmianie.
(2) Dla zależności, których lewe strony należą do nietrywialnych klas 

równoważności usuwanie zależności redundancyjnych odbywa się przy zacho
waniu wszelkich zależności tworzących bijekcje. Praktycznie sprowadza się 
to do usuwania zbędnych atrybutów niekluczowych.

Szczegółowe porównania przeprowadzimy w związku z tym dla przypadku (2),
Oznaczmy przez n|j liczbę atrybutów tworzących prawą stronę zależności
X*5— ►Y1?, gdzie x!j należy do klasy równoważności Kk :J J J *

|yJ|. (3.4.3)nk
nj

uOznaczmy również przez m^ liczbę atrybutów kluczowych w prawej stro
nie tej zależności (według oznaczeń z algorytmu 3.2):

„k |v"k
nj “ h
m'; « Y. 1 . (3.4.4)

Możliwość wystąpienia atrybutów kluczowych w prawych stronach zależno
ści (3.4.1) wynika z faktu, że jeśli ,xt;, . . . ,x[j są kluczami równoważ
nymi, to każda z zależności (3.4.1) zawierać musi między innymi powiąza
nia między tymi kluczami. Liczba operacji wyznaczania domknięcia dla przy
padku (2) bez rozróżniania atrybutów kluczowych i niekluczowych (co odpo
wiada krokowi (2) algorytmu Bernsteina) wynosi

P rk
« 1 - 2  2  " r

k-l j-l

W nowym algorytmie przy analizie tylko atrybutów niekluczowych (krok
(3) algorytmu 3.2) liczba ta wyniesie

2  2  (n5 - -5>-
k-l J»1
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A więc w nowym algorytmie złożoność operacji usuwania zależności redun
dancyjnych ulega zmniejszeniu o wartość

P r k
Q - D 2 2 °j • (3.4.5)

k-l J-l

Zauważmy, że wielkość ta jeet porównywalna ze złożonością usuwania klu
czy pozornych (3.4.2). Przyjmując bowiem, że w każdej prawej stronie za
leżności (3.4.1) wystąpi tylko 1 atrybut kluczowy, otrzymamy

nij * 1, j ■ 1 rk

q rk q
q ■ o 2  2  mj ■ D 2  rk • (3.4.6)

k-l J-l k-l

A więc Q - P, co oznacza, że Już w takim przypadku nakład obliczeń dla 
wykrycia kluczy pozornych został zrekompensowany przez uproszczenie pro
cesu usuwania zależności redundancyjnych.

Podsumowując przedstawione rozważania podkreślmy ponownie, że podsta
wową oszczędnością. Jaką daje nowy algorytm, jest konieczność wykonania 
tylko jednokrotnej operacji usuwania zależności redundancyjnych. Zmniej
sza to średnią złożoność obliczeń o wielkość

R - n . D .

Wyniki obliczeń dla przykładowych danych programu realizującego opra
cowany algorytm 3.3 zamieszczono w dodatku.

Czas realizacji programu dla dość dużej liczby danych (48 atrybutów, 
64 zależności funkcjonalne) skrócił się dla nowego algorytmu o; ok. 1/3 
w porównaniu z algorytmem Bernsteina.



4. PROCES SYNTEZY PRZY UWZGLĘDNIENIU ZADAŃ 
WYSZUKIWANIA DANYCH

Treść niniejszego rozdziału koncentruje się wokół następujących pro
blemów: w jakich przypadkach proces syntezy może prowadzić do różnych 
rozwiązań dla tych samych danych wejściowych? Jakie kryterium można przy
jęć do oceny uzyskiwanych rozwiązań? W Jaki sposób winien być rozbudowany 
algorytm syntezy, aby generował wszystkie możliwe rozwiązania i uwzględ
niał przyjęte kryterium?

W literaturze brak analizy takich problemów.

4.1. MOŻLIWOŚĆ UZYSKANIA WIELU ROZWIĄZAŃ W PROCESIE SYNTEZY.
KRYTERIUM WYBORU ROZWIĄZANIA NAJLEPSZEGO

Możliwość uzyskania różnych postaci schematu relacyjnej bazy danych 
dla tych samych danych wejściowych jest wynikiem uzależnienia rezultatów 
tworzenia pokrycia od uporzędkowania zbioru zależności funkcjonalnych.

Przykład 4.1.1. W zbiorze zależności funkcjonalnych F = |a —»B, B — »A, 
AC —» D, BC— ►D| jedna z zależności AC— ►D lub BC — * D Jest redundan
cyjna. Zależnie od kolejności badania tych zależności pokrycie nieredun- 
dancyjne (a także pokrycie dla potrzeb syntezy) będzie miało postać H^ =
= | a — »B, B — ► A, BC— »0| lub H2 = |a —  B, B — *A, A C — Utworzone zo
staną schematy relacji R1 = AB, r'2 = BCD lub R^ = ACD. □

Przykład 4.1.2. Rozpatrzmy powięzania w następujęcym zbiorze atrybutów 
dotyczęcym fragmentu struktury organizacyjnej uczelni: U = jwydział,
dziekan, instytut, dyrektor, zakład, kierownikj.

Będziemy przyjmowali, że:
- dana osoba nie może kierować równocześnie dwoma wydziałami, instytutami 

lub zakładami,
- w ramach uczelni nie powtarzaję się nazwy wydziałów, instytutów i za

kładów,
- wartościami atrybutów dziekan, dyrektor i kierownik sę nazwiska, imiona 

i tytuły, przy czym wartości takich trójek nie powtarzaję się wśród 
kadry kierowniczej.
Możliwe jest osłabienie powyższych założeń przy niewielkiej rozbudowie 

bazy danych. Nie zmieniłoby to toku poniższych rozważań.
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Wszystkie możliwe zalażności funkcjonalna wiążąca atrybuty ze zbioru U 
tworzą następujący zbiór:

F « jwydział--»dziekan,
dziekan -- » wydział,
instytut— *- wydział, 
instytut— » dziekan, 
instytut — » dyrektor, 
dyrektor — »instytut, 
dyrektor — » wydział,
dyrektor »dziekan,
zakład  »wydział,
zakład -- » dziekan,
zakład  »instytut,
zakład -- ► dyrektor,
zakład -- ► kierownik,
kierownik— »zakład, 
kierownik — »wydział, 
kierownik — »dziekan, 
kierownik— »instytut, 
kierownik— »dyrektorj.

Większość spośród tych zależności to oczywiście zależności redundan
cyjna. Dla zbioru F można utworzyć 16 różnych pokryć nieredundancyJnych 
(lub pokryć dla potrzeb syntezy). We wszystkich tych pokryciach występują 
zależności:

wydział  »dziekan,
dziekan  »wydział.
Instytut — »dyrektor,
dyrektoi---* instytut,
zakład  »kierownik,
kierownik— »zakład.

Do zależności tych dodać należy jedną zależność ze zbioru
inetytut — »wydział, 
instytut — -»dziekan, 
dyrektor — »wydział, 
dyrektor — »dziekan,

oraz jedną zależność ze zbioru
zakład --- » instytut,
zakład -- ► dyrektor,
kierownik — »instytut, 
kierownik — »dyrektor.
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Z uwagi na iatniania w zbiorze F następujących klas równoważności 
kluczy

K1 * {wydział, dziekan},
Kg ■ {inatytut, dyrektor},
Kj = jzakład, kierownik}

pokrycia te daję następujące warianty schematów relacji:
R^ = {wydział, dziekan},
Rg « {instytut, dyrektor, wydział},
Rg = {instytut, dyrektor, dziekan},
r'3 = {zakład, kierownik, instytut},
Rj = {zakład, kierownik, dyrektor}.

Odpowiednie kombinacje schematów relacji prowadzą do czterech różnych 
schematów relacyjnej bazy danych:

^1 * {^1# ^2 * ^3} ł c ^2 ' ^3 J* «3 * ^ ̂1 * ̂ 2# 3̂_}'

^ 4  « **2 * ^3^* ^

Zauważmy, że każdy z przedstawionych schematów relacji jest w trzeciej 
postaci normalnej. Ponadto liczba schematów oraz liczba atrybutów w sche
matach są we wszystkich wariantach schematu relacyjnej bazy danych takie 
same. Wobec tego dla każdego schematu osiągnięty został w -jednakowy spo
sób cel procesu syntezy.

Postawmy teraz pytanie: Czy każdy z przedstawionych wariantów schematu 
będzie jednakowo przydatny dla użytkownika? Odpowiedź będzie zależna od 
zadań, które użytkownik zamierza realizować w rozważanej bazie danych.

Przykład 4.1.3. Załóżmy, że opierając się na schematach ={R1<R2 <R3j 
i TR2 » {Rĵ .R̂ ;, r' ̂ ;Z przykładu 4.1.2 utworzone zostały dwie bazy danych 
r Ł ) i iTgflRg) zawierające relacje odpowiednio r1(R1), r^fR').

fgfRg), CjfRj). Dla obu baz danych należy rozwiązać następujące 
zadania wyszukiwania danych;

1. podaj wykaz Instytutów na wydziale W.
2. Podaj wykaz zakładów na wydziale W.
3. Wskaż wydział i instytut, w skład których wchodzi zakład Y.
4. Podaj nazwisko dyrektora takiego instytutu, w skład którego wchodzi 

zakład Y.
5. Podaj wykaz par osób związanych zależnością służbową: (dziekan, dy

rektor) i (dyrektor, kierownik) na wydziale, którego dziekanem Jest N.

R o z w i ą z a n i a .  Rozwiązania przedstawione zostaną w kategoriach 
algebry relacji. Wynik prezentuje zawartość utworzonej relacji z.
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Warianty "a" i "b" rozwiązań będą dotyczyły odpowiednio baz danych 
*"l(^l) 1 r2^K 2^*

Z1 “ ̂ instytut ^wydziałów (p2 ^

*1 ” -^instytut ^wydziałów (ri))p<l r2^

z2 " ®zakład ^wydział-W (r2 ^ l>< r3^

z2 ■ ̂ zakład (((<Swydział=W (rl> ~  r2> r3}

z3 “ "’''wydział,instytut ^^zakład-Y (r3))l><ir2}

z3 “ ̂ wydział,instytut (((eJzakład«Y (r3 *} ** r2 > *"* ri)

z4 “ ̂ dyrektor ((0zakład-Y (r3 ^ * “a r2^

z4 “ ̂ dyrektor zakład -Y (r3 ^

z5 ’ ^dziekan,dyrektor ^^dziekan»N (ri))^  r2 ) ^

U  ^dyrektor, kierownik ^  ̂ dziekan«N r̂l ̂ ̂ ̂  r2 ) ̂  r3 )

z5 ” ^dziekan,dyrektor ^dziekan=N ^r2 ^ U

^"dyrektor,kierownik ^  ̂ dziekan«N r̂2 ̂  r3 ^

Porównując poszczególne rozwiązania zwróćmy uwagę na to, że różnią się
one przede wszystkim liczbą połączeń. W zadaniach 1, 2, 3 liczba ta jest
mniejsza dla bazy danych o schemacie , w pozostałych - dla lRg. Pozo
stałe różnice dotyczą sposobu wykonywania selekcji i ich ocena zależy od 
aktualnych rozmiarów relacji. Można oczywiście przytoczyć szereg dalszych 
zadań, dla których jedna z baz daje korzystniejsze rozwiązania. Wiarygodną 
ocenę obu schematów mógłby przeprowadzić administrator (użytkownik) bazy 
danych, który winien uwzględnić w tym celu:
- wykaz typowych zadań Z = Z1,Zg,...,Zn realizowanych (a właściwie prze

widywanych do realizacji) w bazie,
- częstotliwość realizacji poszczególnych zadań.

Dla dalszych rozważań w tym rozdziale przyjmiemy, że sformułowanie po
wyższych kryteriów będzie możliwe na etapie projektowania schematu rela- 
cyjnej bazy danych.

3ako podstawową wielkość służącą do oceny własności schematu przyjmie
my liczbę połączeń relacji wykonywanych przy rozwiązywaniu przedstawio
nych zadań.

Uzasadniają to dwa fakty:
(i) Przedstawiona przykłady pokazują, że wykorzystanie alternatywnych 

schematów relacji prowadzi przede wszystkim do różnej liczby połączeń 
relacji.
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(2) Złożoność operacji połęczenia jast istotnie większa od złożoności 
pozostałych operacji algebry relacji.

Złożoność połęczenia dwóch relacji liczęcych m i n  krotek wynosi bo
wiem w ogólnym przypadku 0(m«n), natomiast złożoność selekcji i rzutowa
nia 0(m) lub 0(n).

Uwzględnienie częstotliwości realizacji poszczególnych zadań możliwe 
jest na przykład przez przypisanie każdemu z zadań indywidualnej wagi #
(z p r z e d z i a ł u ^  ] ) wprost proporcjonalnej do częstotliwości.
Końcowę wielkość kryterialnę będzie wtedy określało wyrażenie:

nz
k “ 2  ?ipi (4.1.1)

i=l

gdzie:
nz - liczba zadań,
Pi - liczba połęczeń wykonywanych w trakcie realizacji zadania i(
*2̂  - waga przypisana zadaniu i.

Najlepszy schemat relacyjnej bazy danych będzie się charakteryzował 
mjmniejszę wartościę wskaźnika k w danym zbiorze rozwięzań.

Analizujęc sposób rozwięzywania zadań z przykładu 4.1.3 zwróćmy uwagę 
r i to, że wybór relacji potrzebnych do rozwięzania wynikał - przy określo-
r3j strukturze schematu - ze zbioru atrybutów, które występowały w sformu
łowaniu zadania.

Wniosek ten jest istotny przy analizie automatycznego procesu rozwię
zywania zadań, przedstawionego w podrozdziale 4.5.

Tak więc przyjmować będziemy, że każde z zadań scharakteryzowane jest 
przez zbiór atrybutów X występujęcych w sformułowaniu zadania.
Ola przykładu 4.1.3 mielibyśmy:

X1 ■ {instytut, wydział},
X2 = {zakład, wydział},
X3 = {wydział, instytut, zakład},
*4 = {dyrektor, zakład},
Xg ={dziekan, dyrektor}, Xg = {dyrektor, kierownik}.

Na zakończenie niniejszego podrozdziału zwrócimy jeszcze uwagę na spe
cyfikę zadania 5 w przykładzie 4.1.3, w którym rozwiązanie jest sumę dwóch 
zbiorów. w dalszych rozważaniach (w podrozdziale 4.5) ograniczymy się do 
takiej klasy zadań, dla której - w przypadku podania kilku warunków 
Wj.Wg,...,Wn, które spełniać winien wynik - warunki te powięzane sę opera
torem iloczynu logicznego V^a W2n ...O wn (ang. conjunctive queries 
[70, 86, 3, 4}).Zadania nie należęce do tej klasy zdekomponować można do sumy
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zadań spełniających podane ograniczenia. Na przykład zadanie 5 przedsta
wić można jako sumę dwóch zadań:
5a. Podaj wykaz par (dziekan, dyrektor) dla wydziału, którego dziekanem 

jest N.
5b. Podaj wykaz par (dyrektor, kierownik) dla wydziału, którego dziekanem 

Jest N.
Ograniczenie powyżeze jest typowym założeniem upraszczajęcym analizę 

zadań wyszukiwania danych, zwłaszcza w przypadku automatycznego rozwięzy
wania zadań.

Przedstawiona w tym podrozdziale analiza pozwala rozszerzyć założenia 
procesu syntezy przedstawione w rozdziale 2.2. Przed algorytmem syntezy 
postawimy mianowicie takie wymaganie, aby w przypadku istnienia wielu roz
więzań dotychczas równorzędnych umożliwiał on wyszukanie rozwięzania naj
lepszego według kryterium 4.1.1.

Nowe założenia wymagaję opracowania w trakcie rozbudowy algorytmu syn
tezy dwóch głównych problemów

(1) metody utworzenia wszystkich możliwych schematów relacyjnej bazy 
danych,

(2) metody automatycznego rozwięzywania wszystkich zadań wyszukiwania 
danych dla każdego schematu relacji.

Analizujęc wstępnie pierwszy problem zauważmy, że wyniki przedstawio
nego w rozdziale 3 procesu tworzenia pokrycia zależę od uporzędkowania 
zbioru zależności funkcjonalnych. Jednakże bezpośrednie wykorzystanie te
go spostrzeżenia w prostym algorytmie wyznaczajęcym pokrycia dla wszyst
kich permutacji zależności funkcjonalnych w wejściowym zbiorze F prowa
dziłoby do niedopuszczalnej złożoności obliczeniowej algorytmu. Tak więc 
istnieje konieczność poszukiwania takich własności zależności funkcjonal
nych, które uprościłyby proces syntezy wszystkich postaci schematów. Ba
dania te przedstawiono w podrozdziałach 4.2, 4.3 i 4.4.

Drugi problem - dotyczęcy automatycznego rozwięzywania zadań wyszuki
wania danych - wymaga znacznego rozszerzenia stosowanych dotęd w tej pra
cy metod opisu badanej dziedziny. Zagadnieniaj te - bazujęce na pojęciu 
hipergrafów i ich własnościach - przedstawiono w podrozdziale 4.5.

4.2. ALTERNATYWNIE REDUNDANCYJNE ZALEŻNOŚCI FUNKCJONALNE 
I ICH WŁASNOŚCI

Wskazana w podrozdziale 4.1 możliwość uzyskania w procesie syntezy róż
nych postaci pokrycia związana jest za specyficznymi własnościami nie
których zależności funkcjonalnych należęcych do wejściowego zbioru F. 
Zależnościom tym - zdefiniowanym poniżaj - nadano nazwę alternatywnie 
redundancyjnych zależności funkcjonalnych. W niniajszyn podrozdziale przed-
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stawiono analizę cech tych zależności. Pozwoli to na właściwą organizację 
procesu wyznaczania wszystkich postaci pokrycia.

Niech H będzie nieredundancyjnym pokryciem danego zbioru F zależ
ności funkcjonalnych.

Zależność g: Y— ► B taką, że geF, g^H, będziemy nazywali alterna
tywnie redundancyjna zależnością funkcjonalna (ARZF) do pewnej zależno
ści f: X— >AcH, jeśli dołączenie zależności g do H spowoduje, że 
zależność f stanie się redundancyjna w H U  {g}, natomiast zbiór H - 
{f} U {g} będzie nowym nieredundancyjnym pokryciem zbioru F.

Przykład 4.2.1. Rozpatrzmy następujący zbiór zależności funkcjonalnych:
F o {wydział — »dziekan, dziekan — »wydział,

instytut— » dyrektor, dyrektor— »instytut, 
instytut — » wydział, dyrektor — » wydział, 
instytut — » dziekan, dyrektor — » dziekan}.

Jedno z nieredundancyjnych pokryć zbioru F ma postać:
H * {wydział— » dziekan, dziekan— » wydział,

instytut— »dyrektor, dyrektor — *■ instytut, 
instytut — »wydział}.

Każda z następujących zależności
dyrektor— » wydział, 
instytut — ► dziekan, 
dyrektor — » dziekan

„est alternatywnie redundancyjna do zależności
instytut — » wydział.

TWIERDZENIE 4.1. Własność alternatywnej redundancyjności zależności 
funkcjonalnych jest relacją równoważności.

D o w ó d  (ll Zwrotność. Dowód jest oczywisty, bowiem sprawdzenie 
zwrotności sprowadza się do zastąpienia zależności f w nieredundancyj- 
nym pokryciu przez nią samą.

(2) Symetria. Zakładając jak w definicji, że g jest ARZF do f mamy:

g €F. g^H, f£H, f <£(H - {f})+, f C(H - {f} u{g})\ ' (4.2.1)

Oprócz tego zbiór G = JH - {fj U {g} jest pokryciem nieredundancy jnym 
i zachodzi G+ = H+.

Zauważmy, że f ̂ G i f £ F. Ponadto dołączenie f do G daje zbiór 
G U {f} = Hu{g}, w którym zależność g Jest redundancy Jna, natomiast 
zbiór G U {f] - {g} równy H jest pokryciem nieredundancyJnym zbioru F. 
Spełnione są więc wszystkie warunki określające zależność f jako ARZF 
do zależności g.
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(3) Przechodniość. Sprecyzujemy najpierw szczegółowe założenia i tezę
dla dowodu tej własności.

Załóżmy, ża do zbioru F należą między innymi trzy zależności funkcjo
nalne f: X — »A, g: Y — »B oraz h: Z — >C.

Przyjmijmy, ża zbiór H^ = Eu{f] jest nieredundancyjnym pokryciem 
zbioru F. Załóżmy, że zależność g£F, g ̂  Hx Jest ARZF do f. Zastępu
jąc f przez g otrzymamy więc inne nieredundancyjne pokrycie Hg ■ H^ - 
{f} u {g} “ E U {g] zbioru F. Załóżmy dalej, że zależność he F, h^E, róż
na od f i g, jest ARZF do g. Zamiana g na h daje więc nowe nie
redundancy jne pokrycie

H3 - Hg - {g} u {h} = Eujhj zbioru F.

Należy wykazać, że h jest ARZF do f, to znaczy dołjęczenie do H^ 
zależności h spowoduje, że f etanie się redundancyjna w H1u{h|, a 
zbiór Hx - {fj U {h} będzie pokryciem nieredundancyJnym zbioru F.

Zauważmy, że H1 - {f} U {h} => EU |h] = H3, a H3 z założenia Jest nie
redundancy jnym pokryciem F.

Ponadto f £ H* (ponieważ H* - H* = F+ ), to znaczy f £ (H - {f} U {g} )+, 
co dowodzi redundancyjności zależności f w zbiorze H^u{hJ. □

Wniosek 4.2.1. Rozpatrzmy pewien zbiór zależności funkcjonalnych F 
i jego nieredundancyjne pokrycie H. Oznaczmy przez RED zbiór zależności 
redundancyjnych w H: RED = F - H. Oznaczmy przez RED^ podzbiór zbioru 
RED zawierający wszystkie zależności alternatywnie redundancyjna do za
leżności należących do pokrycia H.

Zauważmy, że każda zależność ze zbioru F.̂  » H U RED^ (F^C F) może zo
stać wybrana do nieredundancyJnego pokrycia zbioru F.

Własność alternatywnej redundancyjności dzieli - jako relacja równo
ważności - zbiór F^ na klasy równoważności (abstrakcji).

Podział ten możemy oznaczyć następująco

F1 - ARiU AR2 U ...U ARk, (4.4.2)

gdzie wszystkie podzbiory AR^, tworzące odrębne klasy równoważności, są 
rozłączne.

Klasy równoważności zawierejące tylko Jedną zależność będziemy nazywa
li trywialnymi. W dalszym ciągu będą nas interesować przede wszystkim 
nietrywialne klasy równoważności zależności alternatywnie redundancyjnych. 
Dla uproszczenia będziemy więc pomijać przymiotnik "nietrywialne".

Przykład 4.2.2. W zbiorze zależności funkcjonalnych F opisujących 
w przykładzie 4.1.2 fragment struktury organizacyjnej uczelni występują 
dwie (nietrywialne) klasy równoważności zależności alternatywnie redundan
cy jnychi
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ARj

ar2

{instytut — »wydział, 
instytut — *■ dziekan, 
dyrektor — ► wydział, 
dyrektor — ► dziekan},

{zakład ---► instytut,
zakład  * dyrektor,
kierownik — ► instytut, 
kierownik — * dyrektor}, □

Lemat 4.1. Oznaczmy jak we wniosku 4.2.1, przez

ARm ^  {fl’f2  fp}
jedną z klas równoważności alternatywnie redundancyjnych zależności funk
cjonalnych dla zbioru F i jego pokrycia H. Jedna z zależności 
f™,...,fp musi, zgodnie z definicją, należeć do pokrycia; niech np.
f"tH. Przyjmijmy oznaczenie = H - |f™}.

Postać zbioru nie zależy od tego, która z zależności f^eAR^ zo
stała wybrana do nieredundancyjnego pokrycia.

O o w ó d. Załóżmy dla dowodu nie wprost, że pewna zależność gtF, 
g^H, jest redundancyjna w zbiorze HujgJ, nie jest natomiast redundan
cyjna w zbiorze H - {f"1] U (f?l U {gl , gdzie f^CAR . Jednakże z defini- 
cji ARZF wynika, że zbiór H - {f^j U {f jest nieredundancy jnym pokry
ciem zbioru F. Zachodzi więc

H - {f"} U {f"} )+

Ponieważ g€F, więc g e H +, a dalej gc(H - jf™j U jfjl)+, co daje 
sprzeczność z poprzednim założeniem. □

Wniosek 4.2.2. Przyjmijmy jak we wniosku 4.2.1, że F1 oznacza 
zbiór zależności alternatywnie redundancyjnych zbioru F, podzielonych 
na klasy równoważności następująco

F1 ' AR1U AR2U •**u ARk *

Z każdej klasy AR^, i » l,.,.,k, w pokryciu H powinna wystąpić jed
na zależność fj. Jak wynika z lematu 4.1, zależność ta może być dowolnie 
wybrana z AR^. Jobec tego liczba wszystkich możliwych postaci pokrycia 
wynosi

k
LP * TT K I  • (4-2-3)

i=l
gdzie |ARi| oznacza liczbę zależności w klasie AR^. □
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Przykład 4.2.3. W przykładach 4.1.2 i 4.2.2 wyetępuję dwie klasy rów
noważności ARZF takie, ża Ja r^ = |ar2| » 4. Liczba możliwych postaci 
pokrycia wynosi więc Lp » 16.

TWIERDZENIE 4.2. Alternatywnie redundancyjne zależności funkcjonalne 
w zbiorze F, tworzące wspólną klasę równoważności, mają lewe strony 
związane bijakcją w F*. To znaczy, jeśli g: Y— ►BtF jest ARZF do
fs X— *■ A c F, to L(f )■*— *■ L(g) e F+.

D o w ó d .  Załóżmy, że jest nieredundacyjnym pokryciem zbioru F
takim, że ftHj, g ^ H 1# Z definicji ARZF wynika, że f ̂  ( ^  - {f} )+,
ale f e (H1 - {f} U {g})+.

Oznacza to, ża do wyprowadzenia zależności f ze zbioru - {f} U {g} 
musi zoateć użyta zależność g.

Z lematu 2.1 wynika wtedy, że

X — ►Y i H* . (4.2.4)

Rozpatrzmy następnie inne nieredundancyjne pokrycie zbioru F w po
staci H2 “ Hi “ {f} U {*$ • “tworzone zgodnie z definicję ARZF. Obecnie
zachodzi f 4- H2 * g Ł H2 *

Powtarzając poprzednie rozumowanie otrzymamy

Y— * X € h£. (4.2.5)

Ponieważ H* - ■ F+, więc zestawienie zależności (4.2.4) i (4.2.5)
kończy dowód. □

Zauważmy, że rozpatrywane poprzednio różne postacie pokrycia prowadzi
ły w większości przypadków do tych samych postaci 8chematów relacji. 
Przedstawione twierdzenie wyjaśnia ten fakt, wynika z niego bowiem, że 
zastąpienie zależności f: X — *A alternatywnie redundancyjną zależnością 
g. Y— >• A daje wprawdzie różne pokrycia, ale prowadzi do tych samych sche
matów relacji (ponieważ X i Y są kluczami równoważnymi).

y/niosek 4.2.3. Załóżmy, że w danym zbiorze F istnieje k róż
nych klas równoważności ARZF: AR^,... .AR^, a w klasie AR^ (liczącej |a r |̂ 
zależności) występuje 1^ różnych atrybutów { 1^ < lARjJ ) "śród prawych 
stron zależności tworzących AR±. Wtedy liczba wszystkich różnych postaci 
schematów relacyjnej bazy danych, jakie utworzyć można dla zbioru F, 
wynosi

Ls - TT □ (4*2,6)
i-1
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Przykład 4.2.4. Dla klas równoważności ARZF z przykładu 4.2.2 (patrz 
też przykład 4.2,3) mamy 1 * 12 « 2. Wobec tego liczba różnych schema
tów relacyjnej bazy danych, jakie utworzyć można dla zbioru F z przy
kładu 4.1.2, wynoei L ■ 4. □

Rozpatrzmy możliwość powiązania koncepcji pokrycia dla potrzeb synte
zy z pojęciem alternatywnie redundancyjnych zależności funkcjonalnych. 
Zauważmy, że w procesie wyznaczania pokrycia Hg , po usunięciu kluczy 
pozornych, zależności redundancyjnych szuka się tylko wśród zależności 
nie tworzących bijekcji między kluczami równoważnymi.

Przyjmijmy w związku z tym następujący rozłączny podział pokrycia dla 
potrzeb syntezy:

Hs - HbU Hp

gdzie:
H^ - obejmuje zależności tworzące bijekcje,
Hp - obejmuje zależności pozostałe.
Wymiana zależności alternatywnie redundancy Jnych może więc dotyczyć 

tylko podzbioru Hp. Zbiór zależności alternatywnie redundancyjnych może 
więc ulec zmniejszaniu o zależności wiążące klucze z danej klasy równo
ważności. Poza tym pojęcie pokrycia dla potrzeb syntezy w niczym nie 
ogranicza przedstawionych własności ARZF.

TWIERDZENIE 4.3. Załóżmy, że w zbiorze F zależności funkcjonalnych 
wystąpią dwie zależności f: X — *A oraz g: Y— * B takie, że X*-*YeF+ , 
A«— ► 8 e F+, ale pary atrybutów (X,Y) i (A,B) należą do różnych klas rów
noważności kluczy, np. X.Y e K± j A.BeKj, K ± f Kj. Jeśli jedna z tych za
leżności znalazła się w pokryciu dla potrzeb syntezy zbioru F, to
f i g  są ARZF.

D o w ó d .  Załóżmy, że f e H g. Ponieważ X i A są kluczami należący
mi do różnych klas równoważności kluczy, więc dodatkowo wiadomo, że f
musi należeć do H„ (gdzie H = H. U H ).p s b p

Zauważmy, że zależność g nie może należeć do Hg razem z f, po
nieważ z obecnych w Hg zależności Y — »X, X— »A, A — »B można wyprowa
dzić g.

Należy dowieść, że:
(1) f e (Hg - {f} U {g} )+ , 8 więc f jest redundancyjna w Hg u {g} oraz

(2) (Hg - {f} U {g} )+ = Hg, a przy tym w zbiorze Hp - {f} U {g} brak za
leżności redundancyjnych.

ad (i). Zauważmy, że do zbioru Hg - {f} U {g} należą zależności: 
x i B — >A (są to bowiem zależności łączące klucze równoważne i ich
obecność jest wymuszana w Hb) oraz g: Y — *B. Stosując aksjomat A3
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możemy więc wyprowadzić z tego zbioru zależność f: X — *A, co kończy do
wód własności (i).

ad (2). Przy spełnieniu własności (i) z lematu 3.5 wynika, że

<Hs " W  u {9} )+ - (H. U {g} )*m (4.2.7)

Pęnieważ gCF, więc geH*, Wobec tego z lematu 3.5 wynika, że

He ' (HsU {9V )+* (4.2.8)

Zestawienie zależności (4.2.7) i (4.2.8) daje poszukiwaną równość

Ch, -  {f} u {g }  ) + -  h ; .

Załóżmy następnie dla dowodu nie wprost, że w pokryciu H& po zastą
pieniu zależności f zależnością g ujawniła się zależność redundancyj
na h różna od g i f. Zależność h musiałaby przy tym należeć do 
zbioru Hp « -[fj. u {gj, ponieważ zbiór Hb zawiera tylko bijekcje. 
Powyższe założenie redundancyjności nożemy zapisać w postaci dwóch warun
ków

h^(H8 - {h})+. he(H8 - {f}u{g} - {h})* (4.2.9)

Zauważmy, że ze zbioru H8 - {h} wyprowadzić można zależność g, po
nieważ do zbioru tego należą zależności Y— >X, f: X— ►A, A —»■ B. Na mocy 
lematu 3.5 możemy więc zapisać

(H8 - {h} )* - (H8 - |hj U )+. (4.2.10)

Podobnie wykażemy, że f Jeet wyprowadzalna ze zbioru Hg - {f}u(g} - (hj. 
Do zbioru tego należą bowiem zależności X — *Y, g: Y— *8, B — »A.

Na mocy lematu 3.5 mamy więc

(H8 - {f} u {g} - {h} )+ - (H8 U {g} - {h} )+. (4.2.11)

Związki (4.2.10) i (4.2.11) pokazują równość domknięć

(H8 - {h})+ - (H8 - {f}u{g} - {h})+ .

co daje sprzeczność w warunkach (4.2.9). □

We wszystkich dotychczasowych przykładach prawe strony alternatywnie 
redundancyJnych zależności funkcjonalnych były kluczami równoważnymi. By
ły to więc zależności tego rodzaju. Jakie przedstawione zostały w twier
dzeniu 4.3. Zaleinośc takie łatwo można wyszukiwać w zbiorze F.
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Niestety poniższy przykład pokazuje, że mogą istnieć zależności alter
natywnie redundancyjna, których prawe strony nie są kluczami równoważnymi.

Przykład 4.2.5. Rozpatrzmy następujący zbiór zależności funkcjonalnych: 
F ■ |x— *-ATY, Y— *BRX, BR— *A, AT— *b}. IV zbiorze tym redundancyjna jest 
zależność X — »A lub Y— ► B , obie zależności są więc względem siebie 
'ARZF. Ze zbioru F nie można jednak wyprowadzić związku A— ►B ani 
B — *-A. □

Twierdzenia 4.1, 4.2 i 4.3 pozwalają w istotny sposób uprościć proces 
poszukiwania zależności alternatywnie redundancyjnych. Rozwiązanie tego 
zagadnienia przedstawione zostanie w rozdziale 3.3.

4.3. ALTERNATYWNIE REDUNDANCYONE ZBIORY ZALEŻNOŚCI FUNKCOONALNYCH 
I ICH WŁASNOŚCI

Rozpatrzmy pewien zbiór zależności funkcjonalnych F i dwa - nieko
niecznie rozłączne - podzbiory F: E - {ai *e2 • • • • ,8n}* 9dzie e± : XA— *Ai# 
i ■ l,...,n oraz G * ^ ,gg,*..#9m}* gdzie g^ : Y^ ^ “ i,...,m.
Niech H będzie nieredundancy jnym pokryciem zbioru F. Zbiór GCF. G <£. H, 
będziemy nazywali alternatywnie redundancyjnym zbiorem zależności funkcjo
nalnych (ARZZF) do zbioru ECH, jeśli zbiór H-E u G jest nieredundan- 
cyjnym pokryciem zbioru F, to znaczy każda z zależności Oj^fE-G) jest 
redundancyjna w zbiorze HUG, a przy tym żaden podzbiór g'c  (G-E) nie 
posiada przedstawionej własności zbioru G w stosunku do żadnego podzbio^ 
ru e '£ (E-G), czyli cały podzbiór E-G może być zastąpiony w pokryciu H 
tylko całya podzbiorem G-E. □

Przykład 4.3.1. Rozpatrzmy następujący zbiór zależności funkcjonalnych

F - {x  — ABCOPQ, ABC— * PQ, PQ — »ABD, ABO— *-c} .

Można utworzyć następujące pokrycia tego zbioru 
HŁ - {x— ► ABC, ABC— »pg, PQ — * ABO, ABD — ► C },
H2 = {x— *• PQ, ABC— *PQ, PQ — * ABD, ABD— »c),
^  - {x— »ABD, ABC— +PQ, PQ— ►ABO, ABD— »c}.
Wynika stąd, że zbiór G ■ jx— *P. X — *q } jest ARZZF do zbioru E =
» {x— *A, X — ► c}.
Podobnie zbiór I = {x — »A, X— * B, X— * d] jest ARZZF do zbioru E, jak 
również do zbioru G.

Zwróćmy na marginesie uwagę na to, że alternatywnie redundancyjne zbio
ry E oraz I nie są rozłączne. □
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Wniosek 4.3.1. Alternatywnie redundancyjne zależności funkcjonalne 
stanowią szczególny przypadek alternatywnie redundancyjnych zbiorów za- 
leżności funkcjonalnych.

TWIERDZENIE 4.4. Własność alternatywnej redundancyjności zbiorów zależ
ności funkcjonalnych jest relacją równoważności.

D o w ó d  (l) Zwrotność. Sprawdzenie zwrotności sprowadza się do za
stąpienia zbioru E w pokryciu tym samym zbiorem.

(2) Symetria. Zakładając jak w definicji, że zbiór G = {9i *92....9m}
jest ARZZF do zbioru E = je1,...,enj, przy czym E zawiera się w nie- 
redundancyjnym pokryciu H^ zbioru F, mamy dowieść, że również E jest
ARZZF do G.

Rozpatrzmy zbiór H2 = H^ - EU G. Zgodnie z definicją ARZZF zbiór ten 
jest nieredundancyjnym pokryciem zbioru F. Zauważmy, że dołączenie do po
krycia H2 zbioru E daje zbiór HgU E * H ^  G, w którym każda zależność 
g. c(G-E) Jest redundancyjna. Natomiast zbiór H2 - GUE jest pokryciem 
nieredundancy Jnym zbioru F, ponieważ Hg - G U E  ■ Ĥ .

Rozpatrzmy następnie pytanie, czy dołączenie do zbioru H2 pewnego 
podzbioru E/C (E-G) może spowodować, że pewna zależność gjC(G-E) sta
nie się redundancyjna w zbiorze HgUE', a zbiór Hg - U E* będzie po
kryciem nieredundancyJnym.

Przyjmijmy dla dowodu nie wprost, że zbiór Hg - j g U  E' jest pokry
ciem nieredundancyjnym.

Zauważmy, że H2 - {g^ U e ' « Hj - (E - e') U (G - {ĝ j ). Związek ten 
można zinterpretować następująco: dołączenie do nieredundancyjnego pokry
cia Hj (zawierającego zbiór E) zbioru G*» G - {ĝ j spowoduje redun- 
dancyjność zależności tworzących zbiór E-E*. Oest to sprzeczne z defini
cją ARZZF.

(3) Przechodniość. Załóżmy, że G Jest alternatywnie redundancyjnym 
zbiorem zależności funkcjonalnych do zbioru E, natomiast B Jest ARZZF 
do G. Chcemy dowieść, że B Jest ARZZF do E.

Oznaczmy przez H^ takie nieredundancyJne pokrycie zbioru F, które 
zawiera zbiór E. Z założeń wynika, że zbiór Hg ■ H^ - E U G też jest 
nieredundancyjnym pokryciem zbioru F. Podobnie takim pokryciem Jest zbiór 
Hj « Hg - GUB.

Wykażemy najpierw, że Hx - E U B  jest nieredundancyJnym pokryciem 
zbioru F. Wynika to z następujących równości:

H^-E U B - Hj-EUG - G U B «  Hg-G U B - Hj.

Wobec tego każda z zależności e ^  (E-B) jest redundancyjna w zbiorze 
Hxu b .

Rozważmy następnie pytania, czy istnieje taki podzbiór B ć (B-E), że 
dołączenie b' do H, spowoduje redundancyJność pewnej zależności e^fE-S)
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w zbiorze H.UB*. Załóżmy dla dowodu nie wprost, że tak Jest, a więc zbiór 
Hj■» {ei} u B Jest nieredundancyjnym pokryciem zbioru F. Powyższe wyraża
nie możemy przekształcić następująco:

H1 " {ei} U B,= H! - EU GU E - G " {ei} U B' “ ^  - GU H'U b ’ ,

gdzie E*» E - , Jednakże zbiór G może być zastąpiony w pokryciu Hg
- zgodnie z definicję ARZZF - tylko przez cały zbiór E lub B. Ponie
waż e'U b' jest różne od E oraz od B, więc zbiór H^ - je^ U B nie 
jest nieredundacyjnym pokryciem zbioru F. □

Wniosek 4.3.2. Własność alternatywnej redundancyJności zbiorów za
leżności funkcjonalnych dzieli - jako relacja równoważności - rodzinę 
alternatywnie redundancyjnych podzbiorów zbioru F na klasy równoważności.

Przykład 4.3.2. Rozpatrzmy następujący zbiór zależności funkcjonalnych:

F = |x — * ABCDYP,
Y — * DMNPX,
AB— >D,
O --► AC,
AC— *B,
MN— *P,
P — ► MN,
U — * ORV,
V -— ► QRLl}.

□edną z wielu możliwych postaci nieredundancyjnego pokrycia zbioru F 
przedstawia zbiór H:

H = {x  — * ABY,
Y — * MNX,
AB— »0,
D — ► AC,
AC— »B,
MN — * P,
P — »MN,
U --► QRV,
V — »u}.
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W zbiorze F wyróżnić można następujące trzy klasy równoważności alterna
tywnie redundancyjnych zbiorów zależności funkcjonalnych:

AB}, {X— AC}, {X— » o} , {Y — 0}J,
{Y  — P } ,  P } } .

C}R}, {v— *QR}. {u — *Q, V — ► r} , [u—> R, V — * Q}J .

Zauważmy, ża w przedstawionym pokryciu znajduje się pierwszy ze zbio
rów każdej klasy. □

Zauważmy, że definicja alternatywnie redundancyjnych zbiorów zależności 
funkcjonalnych dopuszcza możliwość wystąpienia niepustej części wspólnej
dwóch lub więcej zbiorów. W klasie równoważności ARZZF mogą na przykład
wystąpić zbiory Z1, Zg. 2^ o własnościach:

ARZ = {z^Zg.Zj}, z1 n z 2 = {<p}, Z±n Z3 » {ja}. ZgO z3 * {p}.

Zbiory o tych własnościach prezentują przykłady 4.3.1. i 4.3.2.
Z definicji ARZZF wynika ponadto możliwość wystąpienia niepustej czę

ści wspólnej dla wszystkich zbiorów tworzących daną klasę równoważności. 
Fakt ten nie ma jednak znaczenia dla analizy możliwości tworzenia wszyst
kich postaci pokrycia, która jest głównym calem tego rozdziału. Taka część 
wspólna będzie bowiem obecna we wszystkich postaciach pokrycia.

Zauważmy dalej, że jeśli E i G są ARZZF, a przy tym Efl G = W f {&} •
to zbiory e'= E - W oraz G'= G - W są również ARZZF.

Tak więc przyjmiemy jako regułę, że dla każdej rozpatrywanej klasy rów
noważności ARZZF w postaci ARZ = Z^ ,Zg , . . . ,Zn} zachodzi

n

TWIERDZENIE 4.5. Niech E = {ei • e2 * * * * *®n} 1 G = { 91 ’ 32 ' * * ’' 9mj 
alternatywnie redundancyjnymi zbiorami zależności funkcjonalnych w danym 
zbiorze F. Spełnione są wtedy własności:

(1) V V L(ej)*-*- L(gi )cF+, (4.3.2) 
g^t G ej e E

(2) V  L(gi)— * L(gk)eF+, (4.3.3)
9i.9k tG

(3) L(Bj ) <r—► L(e^) C F*. (4.3.4)

ARZX = |{x->
AR Zg « | {Y — * 
ARZ3 - { {U



- 72 -

D o w ó d  ad (l). Załóżmy, że jest nieredundancyjnym pokryciem
zbioru F i ECHj, Z definicji ARZZF wynika, że dowolna zależność 
eJ€E  staJe si? redundancyjna dopiero po dołączeniu do H csłego zbio
ru G. To znaczy, że w wywodzie zależności ê  ze zbioru - E U G  wy
korzystana jest każda zależność ĝ  ̂ ze zbioru G. Z lematu 2.1 wynika 
wtedy, że do domknięcia (H2 - EUG)+ = F+ należeć musi zależność 
L(ej)— •’L(gi) dla każdego g^ e G.

Rozpatrzmy następnie inne pokrycie H2 zbioru G takie, że GS H^, 
Ponieważ własność alternatywnej redundancyjności zbiorów jest symetryczna, 
więc dowolna zależność gi€ G stanie się redundancyjna dopiero po dołą
czeniu do H2 całego zbioru E. Powtarzając poprzednie rozumowanie otrzy
mamy zależność Lfg^— »-Lfê ). Obie zależności tworzę bijekcję (4.3.2).

ad (2). Z własności (4.3.2) wynika, że dla każdej trójki zależności 
9i' 9k* ej zachodzi

U g ^ * — »L(ej)eF+,

L(gk ) *— ) * F+*

Na podstawie aksjomatu A3 Armstronga z powyższych zwięzków wyprowa
dzić można zależności U g ^ * — *-L(gk ) oraz U(gk ) *— ♦ Lfg^ ).

Dowód własności (3) przebiega identycznie przy rozpatrzeniu trójki za
leżności 6j, e^, gi# □

Przykład 4.3.3. Zauważmy, że w zbiorze zależności funkcjonalnych F 
przedstawionym w przykładzie 4.3.2 lewe strony zależności tworzących 
alternatywnie redundancyjne zbiory klas ARZ^, A R ^  i ARZj należę do 
dwóch klas równoważności kluczy K^ = {x,y} oraz Kg = {u.v}. Spełnione 
sę więc własności przedstawione w twierdzeniu 4.5. Zauważmy przy tym, że 
lewe strony zależności tworzęcych ARZĵ  i ARZg, tzn. dwie różne klasy rów
noważności ARZZF, należę do tej samej klasy równoważności kluczy. D

ivniosek 4.3.3. Alternatywnie redundancyjna zbiory zależności funk
cjonalnych różnięce się jedynie lewymi stronami zależności daję te same 
schematy relacji, dardziej precyzyjnie możemy sformułować tę własność na
stępująco :
Oeśli E = {e± enj, G = ^  g^J sę dwoma ARZZF takimi, że
n n

p êi) = t0 zbiory E i G prowadzę do tych samych schema-
tów relacji.

Prawdziwość wniosku wynika z faktu, że wszystkie lewe strony zależno
ści e1,...,er), a także kluczami równoważnymi. Wszystkie
atrybuty tworzęce zależności E lub G występię więc w tym samym sche
macie relacji. □
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Specyficzny próbie* wśród ARZZF tworzę alternatywnie redundancyjna 
zbiory zależności więżęcych klucze równoważne. Takie zbiory mogę istnieć 
w danym zbiorze F, jeśli któraś z klas równoważności kluczy w F liczy 
więcej niż dwa klucza.

Przykład 4.3.4. Rozpatrzmy następujęcy zbiór zależności funkcjonalnych;

F - J a — * BCDW, B — *-ACj, C— *A, 0— *aJ.
 ̂ U-

W zbiorze tym istnieje jedna klasa równoważności kluczy K ■ |a ,B,C,d}. 
Można utworzyć dwa nieredundancyjne pokrycia dla zbioru F:

hł - {a— *BDVV, B — * C, C— *A, d — *a },

Hg - {a — *BC0W, b — * a , c — »a , d — »a }.

Wynika stęd, że w zbiorze F istnieję dwa ARZZF:

E « {a— *C, B— *-a| oraz G » |b— *C^.

Zauważmy przy tym, że obie postacie pokrycia prowadzę do identycznego
schematu jedynej w tym przykładzie relacji

R - ĄBCDW.

Pokrycie dla potrzeb syntezy H8 dla danego zbioru F będzie miało 
postać

Hg - |a — ► BCDW, B-+ACD, C-* ABO, D— *ABc}.

W tym przypadku nie występuje żadna zależność redundancyjna. Pokrycie 
to daje taki sam Jak poprzednio schemat relacji. □

Zauważmy, że zależności tworzęce zbiory E i G więżę klucze należęce
do tej samej klasy równoważności. Zastępienie w pokryciu zbioru E zbio
rem G lub odwrotnie nie zmieni więc schematu relacji, ponieważ wszyst
kie klucze tworzęce danę klasę równoważności muszę zawsze występie w tym 
samym schemacie.

Zwróćmy dalej uwagę, że przyjęcie do rozważań pokrycia dla potrzeb syn
tezy automatycznie eliminuje możliwość występienia alternatywnie redundan
cyjnych zbiorów zależności więżęcych klucze z tej samej klasy równoważno
ści. Wszystkie takie zależności, tworzęce bijekcję, będę bowiem należeć 
do pokrycia Hg.

Podobnie jak dla zależności alternatywnie redundancyjnych możliwe Jest 
rozpatrywanie zbiorów alternatywnie redundancyjnych na podstawie defini
cji pokrycia dla potrzeb syntezy. 3ak pokazuje powyższy przykład, alter
natywnie redundancyjna zbiory zależności więżęcych klucze z tej samej kia-
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sy równoważności nie będę wtedy wyodrębniane. Spowoduje to Jednak tylko 
uproszczenie procesu syntezy.

TWIERDZENIE 4.6. Rozpatrzmy zbiór zależności funkcjonalnych F, w któ
ry^ wyróżniono między innymi dwie klasy równoważności kluczy «
“ **r} ‘ *2 “ {V1' V2' * * * *Vq}' Oznaczmy zbiór atrybutów kluczo-

czowych klasy Kj następująco Sx = [_J Xj. Załóżmy, że w zbiorze F
i«i

istnieję między innymi dwie zależności złożone o postaci 

Et Xi— »(Vk - Sx ) oraz 6: X^— * (Vj - Sx),

gdzie X^X^CKj, a V^VjtKj.
Jeśli jedna z zależności E lub G wyatępi w pokryciu dla potrzeb

syntezy He zbioru F, to zależności te (będęce zbiorami zależności pro
stych) sę względem siebie alternatywnie redundancyJnymi zbiorami zależno
ści funkcjonalnych.

D o w ó d .  Przyjmijmy Jak poprzednio podział pokrycia Hg na pod
zbiór Hjj zawierający bijekcje i zależności pozostałe Hp, tzn. Hg «
■ H^U Hp. Zełóżmy, że E Q H s> a dokładniej ECHp.

Należy wykazać, ża
(1) każda zależność e^C E Jest redundancyjna w zbiorze H#U G, tzn.

V i j C E l  ei & (H8 “ EUG)*,

(2) (H8 - EUG)* ■ H*. a przy tym w zbiorze Hp - E U G  brak zależno
ści redundancyjnych,

(3) żaden podzbiór d c G nie posiada własności zbioru G w stosunku 
do dowolnego podzbioru E 'c E.

ad (1). Z definicji pokrycia dla potrzeb syntezy wynika, że do zbioru 
Hb muszę należeć wszystkie zależności postaci Xn— » XB , n,m « l,...,r 
oraz V{— t,w ■ 1,...,q. Zależności te nie sę naruszane przy zamia
nie zbioru E na zbiór G. Do zbioru H& - E U G  należę więc następujęce 
zależności

Xi— Xjj. G: Xj—  (V1 -Sx ), Xj— Xro, m.l,...,r, Vj— ► Vfc (4.3.S)

Stoaujęc aksjomat A4 do zależności X^— »X^, m - l,...,r, otrzymamy 
zależność X^— ►SJ<, scalanie której z Xj— »(vŁ - Sx ) daje zależność 
Xj— *Vj. Stoaujęc naatępnie aksjomat A3 do zależności *£-* X y  X^— * vi>

— »-v̂  otrzymamy zależność (zbiór zależności prostych) Xx— >vk> zawie- 
rajęcę zależność E.
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Wyprowadzanie E z Hg - EU G oznacza, ta

V 6i€E  t 0iC (H8 - EUG)*.

ad (2)• Wykorzystując własność (l) dla każdej a^ i stoaujęc4°raat 3.5 
otrzymamy

(H - EU G)+ » ( H U  G)*.

Ponieważ GCF oraz H* - F*, więc Gt g ^  H*.
Z lematu 3.5 mamy więc

He “ (H8U G)+ ,

co daje równość

(H8 - EUG)* - H*.

Załóżmy następnie dla dowodu nie wproat, ża pewna zależność h eHp 
stała się redundancyJnę po zamianie zbioru E na zbiór G, co zapiszemy:

h^(H8 -{h})*1 h C(H8 - E U G  - {h})*. (4.3.6)

Przyjmijmy, że h ^ G  (przypadek he G  rozważymy oddzielnie). Do zbio
ru Hg « EU G - {hj należę wtedy wszystkie zależności (4.3.5). Na mocy 
lematu 3*5 otrzymamy więc

(HQ — E U G  - )+ ■ (HgU G - |hj )+* (4.3.7)

Zauważmy, że z definicji h^.E. Wobec tego *» zbiorze H8 - jhj obecne sę
zależności:

Xj— »Xi, E: X±— ,(Vk - Sx), Xi— >Xm, m - l,...,r, Vk— VŁ.

Powtarzajęc rozumowanie Jak dla części (1) tego dowodu wyprowadzić można 
zależności zbioru G z' Hg - (hj , co prowadzi do rezultatu

(Hs - {h})* - (H8U G - {h})*. (4.3.8)

Z zależności (4.3.7) i (4.3.8) otrzymamy

(H„ - {h})* - (H8U G - {h} )*,

co daje sprzeczność warunków (4.3.6).
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ad (3). Załóżmy dla dowodu nie wprost, że dołączenie do pokrycia Hg 
podzbioru G C G w postaci

G' : — ► (V^ - Sx )'. (4.3.9)

gdzie (V^ - Sx)'C (v^ - Sx ) eliminuje z Hg pewną zależność X1— » A, 
gdzie A e (V^ - Sx ), a zbiór

H1 = Hs " {Xi— * a ] U {Xj — =>(VX - Sx )' (4.3.10)

jest pokryciem dla potrzeb syntezy zbioru F.
Rozpatrzmy problem wywodu zależności X^—-* A ze zbioru . Zauważmy,

że w wywodzie tym muszą być wykorzystane wszystkie zależności tworzące/zależność złożoną Xj— _ sx )» ponieważ inaczej zależność X^— -»A 
byłaby wyprowadzalna w Hg - |x^— > a | (tzn. redundancyjna w Hg ) bądi też 
zbiór nie byłby pokryciem dla potrzeb syntezy. Do Hĵ należą zależ
ności :

Xi- ^ X J, g': Xy— * (Vx - Sx )', X. -Xm, m = 1 r, — » A,

Postępując jak w trakcie dowodu własności (1) otrzymamy X.̂ — *vi<
— »A. gdzie c Vj.
Wobec tego wyprowadzenie stąd zależności X/— ► A byłoby możliwe w dvóch 

przypadkach:
(a) przy spełnieniu warunku (V^ - V^)CSx, co jednak jest sprzeczne 

z (4.3.9) lub
(b) przy obecności w zależności — »A. Oznaczałoby to jednak czę

ściową zależność atrybutu Ae od klucza , co jest sprzeczne
z założeniem, że klucze i są kluczami równoważnymi. □

Przykład 4.3.5. Dla zbioru zależności funkcjonalnych F z przykładu 
4.3.2 wyróżnić można następujące klasy równoważności kluczy: = |x ,y},
*<2 - {a b .a c .d}, k3 » {m n,p}, k4 = {u,v}.

Założenia twierdzenia 4.6 spełniają następujące grupy zależności (każ
dą zależność złożoną można przy tym traktować jako zbiór zależności pro
stych): |x— »AB, X-* AC, X— *0, Y— ► d} , {y —» MN, Y— » P, X— >p}. Tak więc 
alternatywnie redundancyjne zbiory należące do klas równoważności ARZ^ i 
ARZg mogą być w zbiorze F z przykładu 4.3.2 wyznaczone przy wykorzysta
niu twierdzenia 4.6.

Zauważmy przy tym, że pary klas równoważności i IC, oraz Kj i Kj 
nie maję wspólnych atrybutów, etęd też każda z prawych stron przedstawio
nych zależności jeat pełnym kluczem. □
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Przykład 4.3.6. Rozpatrzmy naatępujęcy zbiór zależności funkcjonalnych 
i dwa różne pokrycia dla potrzeb syntezy tego zbioru:

F » {XA — *• PRD, = |XA — » PRD,
PRA— *Q8, PRA — * QB,
QB — «-PRAC, QB — »PRAc},
XA *Qb },

Ą  = {XA — * QBD,
PRA— »QB,
QB — » p r ac}.

W zbiorze F występuję dwa alternatywnie redundancyjne zbiory zależno
ści funkcjonalnych E = {xA— » PR} i G = |xA— » QB} wiążących klucze 
z dwóch różnych klas równoważności względem bijekcjl K. = {x a} i K, »
- {p r a.q b}.

Przykład ten prezentuje przypadek analizowanych w twierdzeniu 4.6 za
leżności więżących klucze z klas i Kg posiadających wspólny atrybut 
A. Atrybut ten nie występuje więc w prawej stronie zależności XA— >PRD.D

TWIERDZENIE 4.7. Rozszerzmy założenia twierdzenia 4.6 przyjmując, że 
do zbioru F należy dodatkowo podzbiór zależności funkcjonalnych B o 
postaci:

3 => {xt — > A, . X . — » A. , . . . ,X± »A l,l ix ij x2 i2 it it;

przy czym X, f€ K ,...,Xł e. K. oraz 
1 1 t 1

P ,  \  '  V  • s*'  W
Wtedy zbiór B Jest ARZZF do zbiorów E i G.

D o w ó d .  Rozpatrzmy możliwość wyprowadzenia ze zbioru Hg = Hg- EUB 
zależności tworzących zbiór E. Do Hg należę między innymi następujące 
zależności!

xi * Xm> m xi^-*'Ai1***"xi^ *Ait * vp * Vk*

Ponieważ dla każdego klucza X, raożna wskazać równy mu klucz Xm,
1 t

m = 1,... ,r, więc na podstawie aksjomatów A3 i A4 możliwa jest wyprowa
dzanie zależności E : XŁ— *
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Wykorzystując to rozumowanie można skonstruować całość dowodu analo
gicznie do twierdzenia 4.6. □

Przykład 4.3.7. W zbiorze zależności funkcjonalnych F = jx— *DYA,
YA— *■ BZ, Z— >CX, ABC— *D, D — *ABcJ Istnieję dwie klasy równoważności r 
kluczy = {x,YA,z} 1 Kg ■ {abc.dJ. Można utworzyć dwa różne pokrycia 
dla potrzeb syntezy zbioru F:
Hg - {x— »DYAZ, YA-*ZX, Z — *XYA, ABC— »D. D — » ABC j,

H^ ■ |x— ► YAZ, YA— »BZX, 2 — ►CXYA, ABC— »D, D — »ABc).

W zbiorze F istnieję więc dwa zbiory alternatywnie redundancyjne 
zx -  { x - * d } ,  Zg -  { Y A — *B .  Z — * c } .

Struktura zbioru Zg odpowiada strukturze zbioru B z twierdzenia 
4.7. □

4.4. WYZNACZANIE ZALEŻNOŚCI I ZBIOR&V ALTERNATYWNIE REDUNDANCYONYCH.
SYNTEZA WSZYSTKICH POSTACI SCHEMAT&W RELACDI

W niniejszym podrozdziale jest prezentowana i dyskutowana organizacja 
procesu wyznaczania zależności i zbiorów alternatywnie redundancyjnych.
W omawianych algorytmach nie rozróżnia się przy tym ARZF i ARZZF, trak- 
:ujęc pojedyncze zależności Jako szczególny przypadek zbiorów alternatyw
nie redundancyjnych. Wyznaczanie zbiorów alternatywnie redundancyjnych 
jest tylko pośrednim zadaniem przedstawianych algorytmów, końcowym zaś - 
syntezo wszystkich możliwych postaci schematów relacji.

Pierwsza część rozważań (algorytmy 4.1 i 4.2) dotyczy najczęściej spo
tykanych przypedków ARZZF, przedstawionych w twierdzeniach 4.6 i 4.7, Sę 
to więc alternatywnie redundancyjne zbiory zależności więżęcych klucze 
z różnych klas równoważności.

Drugę część tego podrozdziału poświęcono przypadkom zilustrowanym przy
kładem 4.2.5.

Rozważania kończy prezentacja pełnego algorytmu syntezy.

4.4.1. Wyznaczenie alternatywnie redundancyjnych zbiorów
zależności więżęcych klucze z różnych klas równoważnogci

Na wstępie przyjmiemy szereg założeń i oznaczeń wykorzystywanych w dal
szej treści.

Załóżmy, że w wyniku działania algorytmu 3.3 utworzone zostało dla da
nego zbioru F zależności funkcjonalnych pokrycie dla potrzeb syntezy Hs 
skład.ijęce się z dwóch rozłęcznych podzbiorów Hg = HbU H , gdzie Hb za
wiera wszystkie zalsżności tworzęce bijekcje między kluczami równoważny- 
mi, a Hp - zależności pozostałe. Zbiór zależności redundancyjnych, które 
nie weszły do pokrycia H8, oznaczać będziemy przez RED.

-  79 -

Przyjmijmy, że w pokryciu Hg istnieję następujęce klasy równoważności 
kluczy:

(4.4.1)

Oznaczmy przez S^, k = l,...,q zbiory atrybutów kluczowych poszcze
gólnych klas:

(4.4.2)

Rozpatrzmy zbiór takich zależności funkcjonalnych należęcych do Hg, 
których lewe strony należę do K^:

(4.4.3)

Przypomnijmy, że schemat relacji Rm, odpowiadajęcy klasie równoważno
ści kluczy Km, tworzony Jest z atrybutów należących do lewych i prawych 
stron zależności (4.4.3).

Utworzenie innej postaci schematu Rm dla zbioru F polega na zastę- 
pieniu w pokryciu pewnego podzbioru zależności (4.4.3) zbiorem alternatyw
nie redundancyjnym. Z twierdzenia 4.5 wynika, że lewe strony zależności 
tworzęcych taki zbiór muszę należeć do Km. Pozwala to zdekomponować pro
ces poszukiwania ARZZF, a dalej nowych postaci schematu Rm do! oddziel
nych klas równoważności kluczy K^,. . . , K^ oraz do oddzielnych podzbiorów 
zależności z F o lewnych stronach należących do tych klas.

Dalsze rozważania będę więc prowadzone dla wybranej dowolnie klasy rów
noważności kluczy K^, 1 <■ m ś q.

Z twierdzenia 4.7 wynika, że jeśli w podzbiorze atrybutów tworzęcych

m
tzn.

będzie się zawierał dowolny klucz należęcy do klasy różnej od K ,

1 xr e K Xi C R m> (4.4.4)

to w zbiorze F mogę istnieć alternatywnie redundancyjne zbiory zależno
ści funkcjonalnych więżęcych klucze tych klas. Zależności tych należy przy 
tym szukać w podzbiorze RED™ zbioru RED:

RED" « Z™.... X̂ I — * zj! j.
m mJ

(4.4.5)
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obejmujęcym te zależności ze zbioru RED, których lewe strony należę do
V

Oznaczmy

r
Pm ■ 0  Z™. (4.4.6)i=»l

Oeśli pewien klucz z klasy Kp (bez ewentualnych atrybutów kluczowych 
klasy Km) należy do pjjj:

3 x P e Kp : (XP -  S J Ł P J ,  XP f  XP. (4.4.7)

to zgodnie z twierdzeniem 4.7 w REDro istnieje alternatywnie redundancyj- 
ny zbiór zależności funkcjonalnych do podzbioru zależności (4,4.3), któ
rych prawe strony tworzę klucz xP.

Nowę postać schematu Rm utworzymy wtedy zastępując w R^ podzbiór 
atrybutów xP - Sm podzbiorem xP - Sm#

Zauważmy, że zbiór może zawierać większą liczbę kluczy należę
cych do Kp. Dalsze postacie schematu R^ można wtedy tworzyć analogicz
nie do poprzednich.

Zwróćmy w tym miejscu uwagę na to, że w powyższych rozważaniach szero
ko korzystamy z faktu, że własność alternatywnej redundancyjności jest 
relację równoważności. Oeśli bowiem znajdziemy rodzinę zbiorów Z^Zg,..., 
Zm alternatywnie redundancyjnych do zbioru Z, to z własności powyższej 
wynika, że każde dwa zbiory Z^, Zj, l<i, J <m, i ^ j  sę względem sie
bie alternatywnie redundancyjne.

Przedstawione rozważania można ujęć w postać następujęcego algorytmu:

Algorytm 4.1. (Tworzenie nowych postaci schematu Rm 
dla zbiorów alternatywnie redundancyJnych obecnych w F)

Dane wejściowe: Pokrycie dla potrzeb syntezy H z wyróżnionymi kia-
msami równoważności kluczy; podzbiór RED zbioru zależności redundancyj

nych, schemat R^ dla klasy K .

Dane wyjściowe: zbiór zawierajęcy wszystkie postacie schematu Rm
utworzone dla ARZZF wykrytych w REDm.

r r
(1) Wyznacz S = 0  X". P* = 0  Z"j.

m j-1 J m j=l J
Utwórz zbiór 5in poczętkowo pusty i wprowadź do niego schemat R̂ .

(2) Dla każdej klasy równoważności kluczy Kp różnej od Km sprawdź, 
czy istnieje taki klucz Xi e K p> zachodzi (X? - S^JŁfR^ - S^) oraz
xP - Sm f {p}. Oeśli tak, oznacz X : =■ X^ i wykonaj krok (3).
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(3) Dla każdego z kluczy xJeK?, różnego od X, sprawdź, czy zachodzi 
(xP - Sn ) ^ p «̂ Oeśli tak, to dla każdej wersji Rm nalażęcej do i
zawierajęcej X utwórz nowę postać R^ := R^ - {x-3n}U {xP - a na
stępnie dołęcz ję do X m. Wróć do kroku (2).D

Twierdzenia 4.6 i 4.7 pozwalaję na rozważenie ciekawej modyfikacji 
przedstawionego algorytmu. Z twierdzeń tych wynika mianowicie, że jeśli 
w pokryciu Hg istnieje zależność więżęca klucze dwóch różnych klas rów
noważności Km i Kp (tzn. jest spełniony warunek (4.4.4)), to teoretycz
nie istnieje możliwość utworzenia rp różnych postaci schematu R̂ .
Każdy z tych.schematów zawierałby wtedy inny klucz z klasy Kp.
Utworzenie tych schematów za pomocę algorytmu 4.1 będzie zależało od tego, 
czy w zbiorze F będę obecne ARZZF o prawych stronach równych wszystkim 
kluczom z klasy Kp. Będzie to więc zależne od spostrzegawczości będź za
miarów projektanta definiujęcego zależności funkcjonalne w zbiorze F.
W przedstawionym dalej wariancie algorytmu 4.1 proponuje się wygenerowa
nie wszystkich możliwych postaci schematu biorąc pod uwagę powiązania mię
dzy klasami równoważności kluczy wykryte w pokryciu H3. W ten sposób al
gorytm "wyręcza" projektanta z konieczności deklarowania wszystkich związ
ków między dwiema klasami kluczy albo też ujawnia projektantowi możliwe 
połęczenia, których nie dostrzegł.

Algorytm 4.2. (Tworzenie wszystkich teoretycznie możliwych 
postaci schematu R^)

Dane wejściowe: Pokrycie dla potrzeb syntezy Hg z wyodrębnionymi kla
sami równoważności kluczy; schemat Rm dla klasy Km.

Dane wyjściowe: Zbiór 3£m zawierający wszystkie postacie schematu R^ 
dla wszystkich klas równoważności kluczy związanych z klasą

Tm.(1) Wyznacz s = U  X^. Utwórz zbiór poczętkowo pusty i wpro
s i  3wadź do niego schemat Rm#

(2) Dla każdej klasy równoważności kluczy Kp różnej od Km sprawdź, 
czy istnieje taki klucz xi e K p* że zachodzi (x£ - Sm ) — (Rn - sm) oraz 
xP - Sm f {?}• Jeśli tak, oznacz X := X? i wykonaj krok (3).

(3) Dla każdego schematu R^ € 3^ takiego, że X C  R^ wyznacz
R1 :* r' - (X - Sm ), a następnie dla każdego x(? e K , x|? ^ X, wyznacz 

m m  m j  k J

Rm Rm U(XJ ■ Sm> 1 dołęCZ Rm do V  t2n* ^  !“ U tół* WrÓĆ d°
kroku (2). □
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4.4.2. Wykrywanie zbiorów alternatywnie redundancyInych 
metodą powtarzania oparac.1l wyznaczania pokrycia

Przedstawione algorytmy pozwalają wyznaczać ARZZF wiążące dwie klasy 
kluczy równoważnych. Przykład 4.2.5. pokazuje jednak możliwość istnienia 
takich zależności alternatywnie redundancyjnych, których prawe strony nie 
są kluczami równoważnymi.

Ogólna koncepcja proponowanej metody wykrywania tego typu ARZF lub 
ARZZF będzie polegała na powtórzeniu (jedno- lub wielokrotnym) operacji 
wyznaczania pokrycia dla tego samego zbioru zależności, ale różnie upo
rządkowanych. Kolejny zbiór danych wejściowych będzie połączeniem pokry
cia i zbioru zależności redundancyjnych z poprzedniego kroku obliczeń. 
Wykrycie cyklu w uzyskiwanych wynikach pozwoli zakończyć obliczenia.

Na wstępie zwrócimy uwagę na możliwość znacznego ograniczenia zbioru 
zależności, wśród których poszukiwane będą ARZZF. Przyjmując podział po
krycia na podzbiory Hb 1 Hp możemy zgodnie z definicją HQ ograniczyć 
zakres badań do podzbioru Hp. Załóżmy dalej, że omawiany etap poszukiwań 
poprzedzony zostanie wykryciem ARZZF wiążących klucze z różnych klas (al
gorytm 4.1 lub 4.2). Przyjmijmy, że wykryte w tym etapie zależności wyod
rębnimy w podzbiorze Hp.

IV dalszych badaniach zależności tworzących pokrycie Hg możemy się 
więc ograniczyć do zależności należących do podzbioru Hr ■ Hp - .

Odrębnym zagadnieniem jest przedstawiona na wstępie tego podrozdziału 
możliwość zdekomponowania procesu poszukiwań do podzbiorów zależności, 
których lewe strony należą do oddzielnych klas równoważności kluczy. 
Rozpatrując pewną klasę równoważności kluczy założymy w związku z tym,
że zależności o lewych stronach należących do Km tworzą w Hr i RED 
podzbiory HjSHr oraz RED®C RED. Zgodnie z definicją ARZZF i twierdze
niem 4.5, Jeśli w podzbiorze H® Jakiś podzbiór zależności ECH™ zastą
piony zostanie alternatywnie redundancyjnym podzbiorem G, to G musi 
pochodzić z REOm.

Przyjmijmy dalej dwa założenia dotyczące sposobu prezentacji zależno
ści tworzących H* i RED®.
(a) Prawe strony wszystkich zależności tworzących i REDm są atrybu

tami prostymi (przekształcenie każdej zależności złożonej do tej po
staci jest możliwe na podstawie aksjomatu A5).

(b) Zależności tworzące H® i RED® zostały uporządkowane; kolejność wy
stąpienia w zbiorach określają ich indeksy.
Proces powtarzania operacji wyznaczania pokrycia i syntezy nowych po

staci schematów relacji, zdekomponowany do klasy równoważności kluczy Km, 
przedstawia następujący algorytm:
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Algorytm 4.3. (Powtarzanie operacji wyznaczania pokrycia)

Dane wejściowe: Zbiór Hg z wyróżnionym podzbiorem H® = |hŁ,h2,... »ĥ j,
zbiór RED z wyróżnionym podzbiorem REDm » ,r2 ,...,r0j, schemat R^
dla klasy K_.m

Dane wyjściowe: Dodatkowe postacie schematu relacji Rm rozszerzające 
rodziną 5£m.

(1) Oznacz i :=0 , H®,0:=H®, RED®:<=RED®, l£ :»H . Utwórz zbiór 'it' po-
U  8  S  ul

czątkowo pusty i włącz do niego schemet R^, utworzony w pokryciu H8 dla
klasy równoważności kluczy K^.

(2) Dla zależności hi,h2 ,...,h^, r1,r2,...,ro tworzących podzbiory 
oraz RED™ sprawdź w przedstawionej kolejności, czy hj£(H*URED® -

- {h-j})+ * i * 1.•••»<* lub rk e(H^u RED™ - {rkp +. k “
Oeśli tak, usuń ĥ  za zbioru H®'1, lub r^ za zbioru RED® i wprowadź
h^ lub rk do zbioru RED*+1 zachowując uporządkowania tego zbioru
zgodne z kolejnością wprowadzania. Oeśli nie, wprowadź badaną zależność 
hj lub rk do zbioru H®’i+1 zachowując kolejność.

(3) Oznacz pokrycie dla potrzeb syntezy zawierające prżaz H*+1
i przyjmij i:«l+l.

(4) Utwórz w pokryciu H* schemat Rm dla klasy równoważności kluczy
K . Oeśli R Ł &!» dołącz schemat R_ do ft' i wróć do kroku (2). 

m m t  m m m

(5) Sprawdź, czy w rodzinie zbiorów REDol’ "*' fHr* ' REDi-l}
istnieje para zbiorów |h®'^, identyczna z parą RED^j P°d
względem zawieranych zależności i ich uporządkowania. Oeśli tak, dołącz 
K  d° $.m , tzn. :■ 35oU !ĵ |i zakończ realizację algorytmu. W przeciw
nym przypadku wróć do kroku (2).Q

Rozpatrzmy kilka własności przedstawionego algorytmu.
Wniosek 4.4.1. Liczba powtórzeń operecji wyznaczania pokrycia jest 

skończona.
Wynika to z faktu, że zarówno liczba. Jak też postać zależności funk

cjonalnych tworzących zbiory H®’1, i RED® nie zmieniają się. Charakte
ryzując więc najogólniej algorytm 4.3 można powiedzieć, że zmienia on Je
dynie uporządkowanie zależności w łącznym zbiorze {h®'1-, RED® 1.

Tak więc w najgorszym przypadku - bez analizy metody poszukiwań i włas
ności ARZZF - można stwierdzić, że liczba powtórzeń nie przekroczy licz
by permutacjl zależności tworzących zbiory ĤI i RED®.

Pokażemy teraz związki między liczbą powtórzeń operacji wyznaczania po
krycia a liczbą ARZZF tworzących daną klasę równoważności.
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Lemat 4.2. Oeśli w zbiorze F istnieje jedna klasa równoważności 
alternatywnie redundancyjnych zależności funkcjonalnych ARm = [f^fg..... 
f ( J, przy czym Jedna z tych zależności f ̂ e ARm należy do Hr, tzn. 
f 6 HrC  Hgl to po t-l-krotnym powtórzeniu operacji wyznaczania pokrycia 
według algorytmu 4.3 każda z zależności f,,.».,ft występi dokładnie 
jeden raz w pokryciu dla potrzeb syntezy Hg.

D o w ó d .  Zgodnie z twierdzeniem 4.2 lewe strony zależności f^,...,^
muszę należeć do jednaj klasy równoważności kluczy. Załóżmy, że jest to
klasa Km< Zależność f^£ Hr musi wobec tego należeć do H™, pozostałe
zaś zależności z klasy ARm - do RED™. Załóżmy, że tworzę one w RED™ cięg
(f< .fH .....f^ ). Przy pierwszej iteracji algorytmu 4.3 zależność

1 2 t-1
fjtH™'0 , badana Jako pierwsza spośród zależności tworzęcych ARn, zosta
nie zakwalifikowana do zależności redundancyjnych. Zostanie ona umieszczo
na Jako pierwsza w zbiorze RED™. Przy tej operacji zmienimy jej oznacze
nie na f, . Do zależności redundancyjnych zaliczone zostanę również 

o
fj .....fj . Natomiast badana jako ostatnia zależność f. znajdzie
1 t-2 it-l

się w podzbiorze H™*1 pokrycia H*. W zbiorze RED™ zależności klasy
AR będę uporzędkowane względem siebie następujęco: f, , f,. ,...,f. ,

o t—2
p-zy czym fA będzie w ogóle pierwszę zalsżnościę w tym zbiorze.

0
F nieważ operacja wyznaczania pokrycia nie zmienia, zgodnie z założeniem,
i >orzędkowania względem siebie zależności pozostających w zbiorze RED™,
\ ięc w kolejnych iteracjach do pokrycia będę wybierane zależności
f< .f< i... . Po t-1 iteracjach w podzbiorze h™'*-1 znaidzie się
*t-2 łt-3 r

zależność f, . Po następnej iteracji w podzbiorze H™'* znajdzie się
1ponownie zależność f. , natomiast zależności fi ,...,f. zajmę t-1

°  m 1 t_1pierwszych pozycji w zbiorze RED™.
Oeśli - zgodnie z założeniami - brak w zbiorze F innych klas równo

ważności ARZF i ARZZF o lewych stronach należęcych do K^, to żadne in
ne zależności - poza f*,...,f - nie mogły zostać wprowadzone do pod
zbioru H™ pokrycia H . Wobec tego podzbiory Hm'° i Hm,t oraz RED™ i m r r o
REDt zawieraję te same zależności. Mogę się one różnić jedynie ich upo-
rzędkowaniem. Dla przyjętych w lemacie założeń warunkiem zakończenia algo
rytmu mogłaby być wskazana zgodność zbiorów h™’° i H™1 *. Oednakże w pew
nych przypadkach omówionych dalej (przykład 4.4.1) taki warunek zakończe
nia nie byłby poprawny. Ponieważ pierwszych t iteracji doprowadziło do 
ustawienia zależności klasy AR^ na poczętku zbioru RED™, więc powtór
ne t iteracji (w najgorszym przypadku) doprowadzi do wymaganej zgodności 
uporzędkowania badanych zbiorów. □

Wniosek 4.4.2. Oeśli w zbiorze F występię dwie klasy równoważno
ści ARZF w postaci AR® = 1 “ {fi.... fg}' 1 pa
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ra zależności (f®,fj), gdzie f® ^AR®, f^eAR^, należy do pokrycia H™'°, 
to para ta występi ponownie w pokryciu po w interacjach algorytmu 4.3, 
przy czym w jest najmniejszę wspólnę wielokrotnościę liczb t i e.

Słuszność tego wniosku wynika z analizy dowodu lematu 4.2. □
Lemat 4.3. Załóżmy, że w zbiorze F zależności funkcjonalnych ist

nieje jedna klasa równoważności alternatywnie redundancyjnych zbiorów za
leżności funkcjonalnych ARZm » jzi,...,Z^ o następujęcych własnościach:

(1) Klasa ARZm reprezentowana Jest w podzbiorze Hr pokrycia dla 
potrzeb syntezy Hg zbioru F, tzn. 3 2i eARZm < Hr*

(2) Zbiory tworzęce ARZm sę rozłęczne, tzn. = {p},|l < i, J < t, 
i t I-

Przez Km oznaczymy klasę równoważności kluczy, do której należę lewe 
strony wszystkich zależności tworzęcych zbiory ARZm. Zakładać będziemy, 
że w F nie występuje żadna inna (nietrywialna) klasa równoważności za
leżności lub zbiorów alternatywnie redundancyjnych o lewych stronach na
leżęcych do Km.

Przy powyższych założeniach, po t-l-krotnym powtórzeniu operacji wy
znaczania pokrycia w algorytmie 4.3, każdy ze zbiorów Z^,,,.,Zt występi 
w pokryciu H8.

D o w ó d .  Nazwijmy badaniem krytycznym dla zbioru Z± wykonywanę po 
raz pierwszy (w danej iteracji kroku (2) algorytmu 4.3) operację sprawdza
nia, czy pewna zależność funkcjonalna należęca do Zi jest redundancyjna. 
Sens powyższej nazwy tkwi w tym, że jeśli badanie krytyczne doprowadzi do 
usunięcia badanej zależności, czyli zdekompletowania zbioru Z^, to wszyst
kie pozostałe zależności należęce do zbioru Zi też zostanę usunięte (wy
nika to z definicji ARZZF).

Oznaczmy zbiór L C H ”’0 przez Z, . Zauważmy, że w wyniku powtórze-
1

nia operacji wyznaczania pokrycia (krok (2) algorytmu 4.3) do nowej po
staci pokrycia (a ściślej H™'1) wybrany zostanie taki zbiór Zj^e ARZ^
różny od Z, , na którym Jako ostatnim wykonane zostało badanie krytyczne.

1 mZależności zbioru Z, znajdę się natomiast na poczętku zbioru RED^.
1 m 2Hf kolejnej iteracji algorytmu 4.3 do podzbioru H ' wprowadzony zosta

nie zbiór Z, różny od Z, i Z, .
3 1 2Ponieważ zależności zbiorów usuwanych z H™ ustawiane sę kolejno od

poczętku zbioru RED, więc po t-l-krotnym powtórzeniu algorytmu 4.3 utwo
rzony zostanie cięg zbiorów Z, ,Z, , ,  z których każdy należy do

it t-1 A1 t ,
ARZ^, przy czym zbiór Z^ będzie należał do Hr* , a pozostałe zbiory
występię w przedstawionym porzędku w zbiorze RED™_^. Oznacza to, że każ
dy ze zbiorów tworzęcych ARZ^ występlł w pokryciu dla potrzeb syntezy 
H8. D
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Problem zakończenia realizacji algorytmu przedstawia się podobnie Jak 
w lemacie 4.2. w pierwszych t iteracjach sę wyodrębniane i ustawiane 
w zbiorze REDm w pewnym porzędku wszystkie zbiory klasy ARZm. Ponieważ 
dalsze powtarzanie operacji wyznaczania pokrycia nie zmienia porzędku za
leżności w tych zbiorach, więc po 2t iteracjach (w najgorszym przypadku) 
powtórzy się identyczny układ zależności w zbiorach hJJ i REOra.

W założeniach tego jak i poprzedniego lematu można byłoby rozpatrywać 
prostszy warunek zakończenia realizacji algorytmu, tzn. równość podzbio
rów H™'° i H®'1. Oednakże w przypadku, kiedy zbiory tworzęce ARZ^ po
siadaj? niepuste części wspólne, proces wymiany zbiorów alternatywnie re
dundancyjnych pomiędzy h; i REDm może nie przebiegać tak regularnie Jak 
w prezentowanych lematach.

Przykład 4.4.1. Przyjmujęc wszystkie oznaczenia z lematu 4.3 załóżmy, 
że klasa równoważności ARZn składa się z trzech zbiorów ARZ^ = jz^.Zg.Zjj 
takich, że Z Z g  = {p}, Zjfl Zj » {p}, ZgD Zj • t) j {p}. Przyjmijmy, że
ZlC H r*°' Wtedy w RED1" pozostanie ten ze zbiorów Zg lub Z3, z któ
rego ueunięta została pierwsza zależność redundancyjna. Załóżmy, że
V ? ’1-

Ponieważ część wspólna IV należy wraz z Zg do Hr « więc kolejne 
powtórzenie operacji wyznaczania pokrycia usunie W z H1"*1, a tym samym_ p r
di Hp* wejdzie nie zbiór Zj, ale ponownie zbiór Z^. Tak więc kolej- 
n ić występowania w pokryciu zbiorów tworzęcych ARZ^ będzie następująca:

Zj,Zg,Z^,Z-̂ ,Z^,Zg,« « « itd.

Aby przeanalizować warunki zakończenia realizacji algorytmu 4.3, w tym 
przypadku załóżmy następujące początkowe uporządkowanie zbiorów:
(ZjlZ3,Zg), gdzie Z n a l e ż y  do Hp*°, natomiast Zj i Zg do REDq . 
Porządek ten będzie się zmieniał po kolejnych iteracjach następująco:

( Z j J Z j . Z g ) ,  (Zg |Z l f Z3 ) ,  ( Z ^ JZ g .Z j ) ,  (Z j IZ j^ .Zg ) ,  ( Z j Z j . Z g ) ,  . . .  .
Ponieważ po czterech iteracjach powtórzył się początkowy układ zbiorów, 

więc w najgorszym przypadku po ośmiu iteracjach powtórzy się uporządkowa
nie zależności i działanie algorytmu zostanie zakończone. □

Prezentowany przykład wyjaśnia przyczynę przyjęcia w kroku (4) algoryt
mu 4.3 tak złożonego warunku zakończenia obliczeń.

Możliwa byłaby dalsza analiza warunków cykliczności procesu powtarza
nia operacji wyznaczania pokrycia dla zbiorów alternatywnie redundancyj
nych o niepustych częściach wspólnych. Zrezygnujemy jednak z prezentacji 
tych badań podkreślając, że celem stosowania algorytmu 4.3 Jest wyszuki
wanie tych nielicznych i sporadycznie mogących się pojawić zależności i 
zbiorów alternatywnie redundancyjnych, które nie zostały wykryte w algo
rytmach 4.1 lub 4.2.

Na zakończenie tego podrozdziału przedstawimy kompletny algorytm syn
tezy, generujący alternatywnie schematy relacyjnej bazy danych według kon
cepcji ujętej w algorytmach 4.2 i 4.3.

- 87 -

Algorytm 4.4. (Końcowy algorytm syntezy tworzący zbiór 
alternatywnych schematów relacyjnej bazy danych)

Dane wejściowe: zbiór zależności funkcjonalnych F.
Dana wyjściowe: zbiór schematów relacyjnej bazy danych J£.
(1) Ueuń obce atrybuty z lewych stron zależności zbioru F.
(2) Podziel zbiór F na grupy zależności F^ o identycznych lewych 

stronach.
(3) Wyznacz klasy równoważności dla bijekcji w zbiorze kluczy (lewych 

stron zależności FŁ)» Usuń klucze pozorne spośród kluczy równoważnych.
(4) Uzupełnij zbiór F o brakujące zależności tworzące bijekcje mię

dzy kluczami równoważnymi. Wyodrębnij zbiór wszystkich bijekcji 
Utwórz pokrycie dla potrzeb sytnezy Hg usuwajęc do zbioru RED zależ
ności redundancyjne przy zachowaniu wszystkich bijekcji zbioru H^.
Oznacz Hp » Hg - H^.

(5 ) Dla każdej klasy równoważności kluczy !<,„ »
wykonaj następujęce kroki: m
(5.1) Utwórz zbiór poczętkowo pusty. Utwórz schemat relacji Rm dla 

klasy Km i umieść go w zbiorze 35 m. Oznacz przez hJ! zbiór za
leżności wchodzęcych do H^ o lewych stronach należęcych do Km. 
Utwórz zbiór atrybutów kluczowych klasy Kn w postaci

Sm *1-

(5 .2) Dla każdej klasy równoważności kluczy Kp ■ -£xP,...,x£ j  różnej od 
K sprawdź, czy istniejs taki klucz X? £ K . że x(?ŁR . Oeśli tak,n j p j m
to dla każdego schematu utwórz rp-1 nowych postaci sche
matu R^, zastępujęc w nim atrybuty X^ - Sm atrybutami x£ - 
każdego z pozostałych kluczy x£ klasy Kp. Włącz te echematy do 
52m. Wyłącz ze zbioru Hp zależności, których prawe strony tworzę
zbiór X^ - S .j m

(5.3) Zależności tworzące zbiór H™ przenieść do zbioru Hp*̂  rozdzie
lając Je na zależności proste. Wyodrębnij w zbiorze RED podzbiór 
REDq zależności o lewych stronach należących do Km. Ustal i:«0 i 
przyjmij Hs !=Hs* utw*rz zbiór początkowo pusty i włącz do nie
go schemat R .m

(5.4) Dla każdej zależności h^e H^łi oraz dla każdej zależności r^e red^ 
sprawdź, czy hj £ (H*o RED® - {hjj)* lub rfc £ ( H0 U RED™ - {fkJ)+. 
Zależności redundancyjne wprowadź do zbioru RED™+1. Zależności, 
które nie są redundancyjne, wprowadź do zbioru H®'* Oznacz pokry
cie dla potrzeb syntezy zawierające Hp,i+1 przez H*+1. Przyjmij 
Łt*itli
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(5.5) Utwórz schemat relacji Rm dla kl8sy w pokryciu H^. aeśli
Rm ̂  ^m* do^ C2 Rm do * wrt*ć do kroku (5.4).

(5.6) Sprawdź, czy w rodzinie zbiorów {hJ!'0 , REc£, j,... ,|h® 1 i_1, R E D ^ j
Istnieje para zbiorów ^, RED^j identyczna pod względem zawie
ranych zależności i ich uporządkowania z parą zbiorów {hJ!*1, RED^j.
Jeśli tak, dołącz J! do 52 , tzn. 32 :=32 Ujj' i zakończ reali-ni ni m ni ni
zację kroku (5) dla klasy Km. VI przeciwnym przypadku wróć do kro
ku (5.4).

(6) Utwórz rodzinę wszystkich postaci schematu relacyjnej bazy danych 
dla zbioru F wyznaczając następujący iloczyn kartezjański

>32* 32ł x 322x ...x3^. □

4.4.3. Ocena złożoności obliczenlowe.j algorytmu
wyznaczającego zbiory alternatywnie redundancyjne

Na wstępie zauważmy, że pesymistyczna złożoność obliczeniowa czterech 
pierwszych kroków algorytmu 4.4 wynosi 0(|f|2 ), gdzie |f| jest liczbą wy
stąpień atrybutów vi zapisie zbioru F. Wynika to z rozważań przedstawio
nych w rozdziale 3. Złożoność kroku (5.1) można pominąć, natomiast złożo
ność kroku (5.2) określa - dla klasy K - liczba operacji badania zawie-

q
rania się kluczy innych klas w schemacie R . Liczba ta wynosi 2  r .

i=l 1 
i^m

Powtórzenie tej operacji dla wszystkich klas równoważności kluczy daje 
wynik

q fi q

L1 * 2 2 ri = (9-1) 2 ri .
m=i i=l i=i

i^m
Ponieważ liczba kluczy r,̂ w poszczególnych klasach, jak również licz

ba q klas równoważności nie może przekroczyć n, tzn. liczby zależności 
w zbiorze F, więc

Lx £ n2 (n-l)

Tak więc złożoność obliczeniowa (pesymistyczna) kroku (5.2) wynosi 
0(n3).

Złożoność kroku (5.3) określa liczba porównań lewych stron zależności 
redundancyjnych z kluczami odpowiednich klas równoważności. Ponieważ licz
ba zależności w zbiorze RiiD, jak również sumaryczna liczba kluczy nie może 
przekroczyć n, więc złożoność tego kroku wynosi 0(n‘‘).
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Przechodząc do analizy złożoności kroków (5.4), (5.5) i (5.6) założymy, 
że do zbioru U REDq należy 1^ zależności prostych. Złożoność opera
cji wyznaczania domknięcia X+ atrybutu X oznaczymy literą D (w roz
dziale 3 wskazano, że pesymistyczna złożoność tej operacji wynosi 0( |f| )). 
Złożoność wyszukiwania zależności redundancyjnych w każdej iteracji kroku 
(5.4) określa wtedy liczba lm . 0. W i-tej iteracji kroków (5.5) i (5.6) 
wykonywanych jest odpowiednio i oraz i . 1^ operacji porównywania 
zbiorów. Oznaczając przez im całkowitą liczbę iteracji wykonanych dla 
klasy Km w krokach (5.4), (5.5) i (5.6), złożoność tych operacji okre
ślimy wyrażeniem

i=l

Ola wszystkich klas równoważności kluczy otrzymamy

2  [‘ 0 * ( K  * 1)
W 1) 
— ? •1.

Oznaczmy przez c maksymalną wartość. Jaką może osiągnąć liczba itera
cji we wszystkich klasach równoważności, tzn. im < c, m = l,...,q.

Przypomnijmy przy tym poprzednie uwagi (punkt 4.4.2) wskazujące na to, 
że wystąpienie takich zależności lub zbiorów alternatywnie redundancyjnych, 
które muszą być wykrywane dopiero w krokach (5.4)-(5.6), Jest przypadkiem 
bardzo rzadkim. IV konsekwencji również mało prawdopodobne Jest, aby licz
ba c przyjąć mogła dużą wartość.

Przyjmując im =* c otrzymamy

q q
4  <  c . D . 2  1. + f c(c+l) 2  (1m+l)

m=l m=l

q
Ponieważ 2  1m ^ n oraz q * n* wi?c 

m=l

L2 - $ C . n . 0  + c(c+l)n.

Dla porównawczej oceny tego wyniku ze złożonością poprzednich kroków może
my rozważyć dwa przypadki:

(l) Mała wartość c w porównaniu z n . D. Wtedy złożoność rozważanych 
kroków (5.4)-(5.6) określa wyrażenie 0(n|p| ).
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(2) Duża wartość c, np. porównywalna z D. Wtedy analizowana złożo
ność określona może być wyrażeniem 0(n|F|2 ).

Dla orientacyjnego porównania przedstawionych wyników można przyjęć - 
za pracę [70] - oszacowanie wielkości |f| Jako O(a.n), gdzie a jest 
liczbę atrybutów występujęcych w zapisie n zależności tworzęcych zbiór F.

Złożoność poszczególnych kroków algorytmu 4.4 możemy wtedy wyrazić 
następujęco!

(l)-(4): 0(a2n2 ),
(5.2 )-(5.3 ) : 0(n3 ),

2 2 3(5.4)-(5.6): 0(an ) lub 0(a n ) - dla wybranych przypadków.
Wielkości a i n nie sę ze sobę jawnie zwięzane, chociaż we wszyst

kich rozważanych przykładach sę one podobnego rzędu.

4.5. OCENA SCHEMATU RELACY3NE3 BAZY DANYCH W PROCESIE
AUTOMATYCZNEGO ROZWIĄZYWANIA ZADAŃ WYSZUKIWANIA DANYCH

W rozdziale 4.1 sformułowane zostało zagadnienie oceny schematu rela
cyjnej bazy danych poprzez wyznaczenie liczby łęczeń relacji potrzebnych 
do rozwięzania określonych zadań wyszukiwania danych. Rozwięzywanie ta
kich zadań oparte jest w większością języków manipulowania danymi [26, 52] 
|(ang.Query Languages) na wskazaniu w rozpatrywanej bazie danych wszystkich 
relacji, które maję brać udział w rozwięzaniu. Podejście to prezentowane 
Jest w językach prostszych opartych na algebrze relacji (np. ISBL [70,
86] ), a także Językach wyższego poziomu bazujęcych na rachunku krotek re
lacji (np. ALPHA [26, 70] , QUEL [34, 82, 89]), rachunku dziedzin relacji 
(np. QBE [26, 92]) lub innych (np. SEQUEL [8, 26, 53]).

Tak więc ograniczenie się do metod zwięzanych z wymienionymi językami 
musiałoby się sprowadzić do indywidualnego rozwięzania przez projektanta 
każdego zadania dla każdego ocenianego schematu relacyjnej bazy danych 
(a przynajmniej do wskazania relacji bioręcych udział w rozwięzaniu ). 
Chociaż to podejście zapewniłoby najbardziej adekwatnę ocenę badanych 
schematów, to pracochłonność tego procosu kwestionowałaby Jego użytecz
ność.

W rozdziale tym rozpatrzmy więc problem automatycznego wyboru relacji 
koniecznych do rozwięzania zadania.

Załóżmy w tym celu, że dla bazy danych r o schemacie IR 
określone Jest zadanie (pytanie) Z dotyczęce zbioru atrybutów X, gdzie
XC U V

Rkc R  _
Należy wskazać takie relacje r, ,r.  r4 należęce do r(R), któ-

Ł1 l2 h
rych połęczenie konieczne jest do uzyskania odpowiedzi, tzn, relacji
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3L(r. cxi r. c*a...ixir. ) zapisywanej też w postaci 
* Ł1 2 xk

ri2^ - * X ’rlk )!>]- (4.5.1)

Tak postawione zadanie analizowana było w wielu pracach (np. [9, 41,
72, 73, 84, 90] ), przy czym wyrażenie ?4.5.l) było różnie nazywane (ang. 
relationship [9], connection [72, 73] )). W niniejszej pracy przyjmiemy 
określenie: zbiór relacji więżęcych atrybuty zbioru X.

Należy dodać, że relacja (4.5.1) nie reprezentuje Jeszcze, w ogólnym 
przypadku, pełnej odpowiedzi na pytanie postawione w zadaniu Z, W wyra
żeniu (4.5.1) pominięto bowiem ewentualnę operację selekcji krotek. Nie 
ma to jednak wpływu na możliwość wyznaczenia przyjętego kryterium oceny, 
którym jest liczba łęczonych relacji. Wynika stęd, że zamiast zbioru za
dań wyszukiwania danych 2 - możemy rozważać rodzinę zbio
rów atrybutów X = jxi,...,xr) j, których dotyczę poszczególne zadania.

Zagadnienie wyboru zbioru relacji więżęcych atrybuty zbioru X było 
początkowo jednym z problemów rozpatrywanych w dziedzinie tzw. acyklicz
nych schematów baz danych, później zaś stało się centralnym zagadnieniom 
relacji uniwersalnej.

Rozmiar zagadnień dotyczęcych acyklicznych baz danych i relacji uni
wersalnej (np. analiza założeń tej relacji [73, 50, 68, 9, 43] lub pro
blem operowania na pustych wartościach atrybutów [25, 20, 66] nie pozwala 
na ich szczegółowę prezentację w niniejszej pracy.

Przedstawimy zatem tylko te pojęcia, założenia i wnioski, które pozwo
lę na wykorzystanie tego aparatu do oceny schematów relacyjnych baz danych 
tworzonych drogę syntezy.

4.5.1. Wykorzystanie hipergrafów do opisu schematu 
relacyjnej bazy danych

Podstawowym modelem stosowanym w omawianym podejściu do prezentacji 
schematu relacyjnej bazy danych Jest hipergraf [l7, 16, 41, ll] .

Hipargrafem %  jest para (t/T.fi), gdzie JC jest zbiorem wierzchołków, 
a t jest zbiorem hiperkrawędzi (krawędzi), Hiperkrawędzie sę arbi
tralnie ustalonymi, niepustymi podzbiorani JC , zachodzi przy tym równość

U t. =J°.
E±€£ x

Zwykły nieskierowany graf bez pętli jest hipergraf era. Każda krawędź tego 
grafu jest wtedy hiperkrawędzię o dwóch wierzchołkach.

Pojęcie hipergrafu posłużyć może bezpośrednio do ilustracji schematu 
relacyjnej bazy danych. Załóżmy, że schemat taki określony jest następu
jęco: IR = {Rj .R^... ,Rn}. Schematowi IR możemy przyporzędkować hiper
graf, którego zblorpm wierzchołków jest zbiór atrybutów tworzęcych scho-
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maty relacji, tzn. ol°= [J R-. Zbiorem hiperkrawędzi jest natomiast
fi=1 izbiór schematów relacji jR^R2 *• • • *Rnj•

Oznaczając taki hipergraf również przez IR będziemy często utożsamia
li w tym rozdziale schemat relacyjnej bazy danych z jego hipergrafem.

Przykład 4.5.1» Rozpatrzmy bazę danych obejmującą zbiór atrybutów 
(patrz przykład 2.1.1) {student, kierunek, wydział, przedmiot, ocena}. 
Przyjmując istnienie następujących zależności funkcjonalnych między tymi 
•atrybutami:

student — » kierunek, 
student, przedmiot — > ocena, 
kierunek — »-wydział,

możemy utworzyć następujące schematy relacji
R1 = {student, kierunek},
R2 = {kierunek, wydział},
R3 u {student, przedmiot, ocena}.

Tworzą one schemat relacyjnej bazy danych IR = {R^Rg.R^.
Graficzną ilustrację hipergrafu odpowiadającego schematowi IR przed

stawia rys. 4.5.1. □

Rys. 4.5.1. Postać hipergrafu odpowiadającego schematowi IR 
Fig. 4.5.1. Form of hypergraph for the schema IR

Zdefiniujemy jeszcze dwa pojęcia dotyczące hipergrafów:
Drogą Od wierzchołka s do wierzchołka t nazywamy £41] ciąg hiperkra- 
wędzi E^,Eg,. .. ,E^ taki, że

8 cE lt tt Ek, E±n Ei+1 f {ja} dla 1 4 i < k. (4.5.2)
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Powyższy ciąg Jest też nazywany drogą od krawędzi do kra
wędzi Efe.

Dwa wierzchołki lub dwie hiperkrawędzie są spójne. jeśli istnieje dro
ga między nimi.

Zbiór wierzchołków lub krawędzi Jest spójny, jeśli każda Jego para Jest 
spójna.

Zakładać będziemy, że rozpatrywane dalej hipergrafy są spójne.
Nawiązując do zadania określonego zależnością (4.5.1) zauważmy, że każ

dym dwóm łączonym relacjom odpowiadają hiperkrawędzie sąsiednie (posiada
jące niepustą część wspólną) należące do pewnej drogi w hipergrafie re
prezentującym określoną bazę danych.

Problem wyboru drogi w hipergrafie prowadzi w ogólnym przypadku do ko
nieczności rozpatrzenia zagadnień cykliczności hipergrafów.

4.5.2. Hipergrafy acykliczne

Przykład 4.5.2. Rozpatrzmy bazę danych ir ■ {ri^Ri)}' Ł “ i»»*»»4» 
o schemacie IR = {Ri*R2 ,R3,R4} “ {{Pracownik, wydział}, {pracownik, przed
miot}, {student, wydział}, {student, przedmiot}}.

Rozważmy następujące zadanie wyszukiwania sformułowane dla toj bazy: 
"Podaj wykaz przedmiotów dotyczących wydziału W". Zbiór atrybutów X 
charakteryzujących to zadanie ma postać X = {przedmiot, wydział}.

Przeanalizujemy trzy różne rozwiązania postawionego zadania:

*  przedmiot <(€fwydział=W ( ^ ) )xir2 ).

(2) ® p rz0dmi0t (^\»ydział«W (**3 ̂

^-przedmiot ^ S wydział»W ^rl ^ CKIr2t,<,r4 ,><1̂ wydział=W ^r3 ^ ‘

Zauważmy, że rozwiązania te podają:
(1) wykaz przedmiotów prowadzonych przez pracowników wydziału W,
(2) wykaz przedmiotów, na które uczęszczają studenci wydziału W,
(3) wykaz przedmiotów prowadzonych przez pracowników wydziału IV, na

które uczęszczają tylko studenci wydziału W. □
Możliwość uzyskania wielu różnych rozwiązań powyższego zadania wynika 

z faktu, że hipergraf utworzony dla schematu przedstawionej bazy danych 
(rys. 4.5.2) jest hipergrafem cyklicznym.

Zdefiniowanie własności cykliczności i acykliczności oraz sformułowa
nie warunków ich wystąpienia wymaga wprowadzenia szeregu pojęć.

Przed prezentacją tych pojęć zauważmy jeszcze, że przedstawionych 
w przykładzie 4.5.2 problemów można uniknąć zmieniając (a właściwie “roz
szczepiając") nazwę atrybutu "przedmiot" na dwie nazwy, na przykład 
"przedmiot prowadzony" i "przedmiot wysłuchiwany". Zmieni to hipergraf 
taj bazy do postaci przedstawionej na rys. 4.5.3.
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Rys* 4.5.2. Hipergraf utworzony dla schematu bazy danych z przykładu 4.5.2 
Fig. 4.5.2. Hypergraph created for database schema from example 4.5.2

Rys. 4.5.3. Acykliczny hipergraf dla zmodyfikowanego schematu bazy danych
z przykładu 4.5.2

Fig. 4.5.3. Acyclic hypergraph for modificated database schema from
example 4.5.2

Konieczne będzie również przeformułowanie postawionego zadania poprzez 
uściślenie atrybutu “przedmiot”, co pozwoli wybrać jednoznaczne rozwiąza
nie.

IV literaturze wprowadzono kilka różnych definicji cykliczności i acy- 
kliczności (np. [l6, 17, 4l] ). Klasyczną definicję jest definicja Berge'a 
[17].

Cyklem Berge*a w hipergrafie "Jf jsst ciąg (Sj,x1,S2 .x2 .....SB .xB ,SB+1) 
taki, że

(1) x1»x2 »««*»x,n ®9, różnymi wierzchołkami w 7HJ ,
(2) S1,S_,...,S są różnymi krawędziami w 36 oraz S « S , ̂ “ *** ni+i ni
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(3) m > 2, tzn. do cyklu wchodzą co najmniej dwie hiperkrawędzie,
(4) xi należy do oraz do dla 1<

Hipergraf jest cykliczny w sensie Berge'a, 
jeśli posiada cykl Berge*a, inaczej jest acy
kliczny.

Przydatność definicji Berge'a w prowadzonych
rozważaniach Jest problematyczna z uwagi na to.

Rys. 4.5.4. Hipergraf ż .. ż w hipergrafie przedstawionym na rys.4.5.4 cykliczny w sensie J ^
Berge'a wskazać można następujący cykl

Fig. 4.5.4. Berge -
cyclic hypergraph (ABC.C,BCD,B,ABC),

gdzie podkreślone grupy symboli oznaczają krawędzie hipergrafu.
A więc jeśli w hipergrafie istnieje jakaś para krawędzi taka, że ich 

przecięcie zawiera co najmniej 2 atrybuty, to hipergraf Jest cykliczny 
w sensie Berge'a.

Spośród innych definicji acykliczności wymienić można np. oe-acyklicz- 
ność [l6, 70] czy j&- acykliczność [4l] .

W niniejszej pracy wykorzystamy definicję -acykliczności [4l] , przy
datną z uwagi na założenia przyjmowane w procesie wyznaczania zbioru rela
cji wiążących zbiór atrybutów X.

W danym hipergrafie "X ^cyklem [4l] nazywany jest ciąg

(S1,x1,S2 .x2 ,...,S1B,x|11,Sn+1)

taki, że
(1) x1,...,xm są różnymi wierzchołkami hipergrafu ,

(2) S1,...,Sin są różnymi krawędziami oraz Sm+1 *= S^,
(3) m > 3, tzn. w ciągu występują co najmniej 3 krawędzie,
(4) xi e S±A xie Si+1, 1 < i < m oraz
(5) dla 1 < i ^ m każde nie należy do żadnego Sj różnego od 

SA oraz Si+1*
Schemat bazy danych IR jest -acykliczny, Jeśli odpowiadający mu 

hipergraf Jest też -acykliczny, tzn. nie można w nim utworzyć żadnego 
7|-cyklu.

Przykład 4.5.3. Przedstawiony na rys. 4.5.4 hipergraf cykliczny w sen
sie Berge'a jest hipergrafem -acyklicznym (ponieważ zawiera tylko dwie 
krawędzie).

Przykłady hipergraf ów 'Jj-cyklicznych przedstawia rysunek 4.5.5.
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Rys. 4.5.5. Przykłady hipergrafów $ -cyklicznych 
Fig. 4.5.5. Examples of -cyclic hypergraphs

W przypadku (a) cyklem jest ciąg

(XAB. A. ABCY, C, BC2. B, XAB).

natomiast w przypadku (b) cykl ma postać

(AC, C. ABCD. B, AB, A, ĄC),

przy czym krawędziami w powyższych zapisach są podkreślone zbiory atrybu
tów. □

W pracy [4l] przedstawiony został następujący algorytm testowania 
'J[-acykliczności hipergrafu:

Algorytm 4.5. (Testowanie -acykliczności hipergrafu)

Dane wejściowe: hipergraf “K .
Dane wyjściowei wynik testu.

wykonuj na hipergrafie ^  w dowolnym porządku następujące operacje tak 
długo, aż żadna z nich nie będzie już mogła być wykonana:

(1) Usuń wierzchołek izolowany (należący tylko do jednej krawędzi).
(2) Usuń krawędź zawierającą tylko jeden wierzchołek (nie usuwając tego 

wierzchołka, jeśli należy też do innej krawędzi).
(3) Usuń krawędź pustą.
(4) Oeśli dwie krawędzie zawieraj; dokładnie te same wierzchołki, wtedy 

usuń jedną z nich.
(5) Oeśli para wierzchołków występuje w tych samych krawędziach, to 

wtedy usuń jeden z tych wierzchołków.

Hipergraf "JC Jest hipergrafem -acyklicznym, jeśli wynikiem powyższych 
operacji jest pusty zbiór krawędzi. □

Złożoność powyższego algorytmu oceniono w pracy [4l] Jako złożoność 
wielomianowy.
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4.5.3. Wyznaczanie relacji więżących atrybutu zbioru X
dla -acyklicznego hipergrafu relacyjnej bazy danych

Teoretyczne podstawy prezentowanej metody zostały sformułowane w pra
cach [41, 90] . Ich omówienie rozpoczniemy od wprowadzenia szeregu defini
cji.

Niech IR oznacza równocześnie schemat 'relacyjnej bazy danych oraz od
powiadający mu hipergraf, Hipergrafem Bachmana [4l] dla IR Jest hiper
graf, którego krawędziami są wszystkie krawędzie IR, a ponadto wszystkie 
podzbiory wierzchołków IR będące przecięciami dwóch lub więcej krawędzi 
hipergrafu IR. Diagramem Bachmana [4 1, 64] dla IR jest graf nieskierowany, 
którego wierzchołki utożsamiane sę z krawędziami hipergrafu Bachmana.
Dwa wierzchołki S i T tego diagramu łączone sę krawędzią wtedy i tylko 
wtedy, jeśli S£T, a przy tym w hipergrafie Bachmana nie istnieje taka 
krawędź W, że S^WSLT. (Diagram Bachmana może być również definiowany 
jako graf skierowany [90] 1 wtedy dla powyższych określeń łuk łączący S i T 
skierowany jest od S do T). W pracy [4l] wykazano, że jeśli IR jest 
hipergrafem ^-acyklicznym, to jego diagram Bachmana jest grafem acyklicz
nym (lub drzewem dla drugiej definicji).

Niech X będzie podzbiorem wierzchołków hipergrafu IR (tzn. podzbio
rem atrybutów schematu IR). Oznaczmy przez V spójny zbiór k różnych 
krawędzi hipergrafu Bachmana dla IR:

V  " K ' V2  Vk}*

V jest nazywany [4l] minimalnym zbiorem krawędzi wiążących wierzchołki 
podzbioru X, jeśli:

(1) X £ V 1U V2 U ... U Vfc oraz
(2) w każdym spójnym podzbiorze W  » •••»Wp} krawędzi hipergrafu

-Bachmana takim, że X & U  ...U Wp, istnieje k różnych krawędzi
Wj ,W. ,... ,W. (należących do W) takich, że V,£ll( dla 
il 2 *k 3 *J

W pracy [4l] wykazano, że jeśli diagram Bachmana dla IR jest grafem 
acyklicznym (tzn. jeśli IR Jest # -acykliczny), to V  może zostać utwo
rzone w następujący sposób:

Niech V' - |r, ,R. ,...,Rt } oznacza zbiór wierzchołków najnniejsze-
1 1 XZ qgo spójnego podgrafu Bachmana dla IR, zawierającego X,tzn.XQRAJ m .UR. . 

Wtedy V jest zbiorem takich Rł e V ', dla których nie istnieje żadne
3

p (l<P<q) takie, że R, 5  Rj •
j pElementy tworzące V  są nazywane maksymalnymi elementami podgrafu 

określonego przez V 1.
W pracy [4l] wskazano na Jednoznaczność wyboru V, Jeśli IR jest 

hipergrafem ^-acyklicznym.

i
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Zauważmy, że podzbiory atrybutów tworzące V  mogę być:
(a) schematami relacji Ri e R lub
(b) częściami wspólnymi dwóch lub więcej schematów należących do IR.

Poszukiwany zbiór relacji wigżących atrybuty X będzie więc odpowie
dnio obejmował:
(a) relacje ri(Ri) należące do bazy danych o schematach R± wchodzących 

do V.
(b) nowo utworzone relacje o schematach S eV , nie należących do IR.

Każdą taką relację s tworzymy [41, 90] jako sumę rzutów na S
wszystkich relacji z r(R), których schematy zawieraję S, tzn.

9(S) • |J |r(R)'[s]: r C r(R)AS&R|.

Ostatecznie zdefiniowane na wstępie zadanie (4.5.1) zapiszemy teraz 
następująco:

(x iv )’[x] .

gdzie v  Jest zbiorem relacji więżących atrybuty X, to znaczy obejmują
cym relacje o schematach z V, określone w punktach (a) i (b).

Zauważmy na koniec, że poszukiwana liczba połączeń relacji w zadaniu
(4.5.1) wynosi

P -  |V| -  1.

gdzie |v| Jest liczbą elementów zbioru V.

Przykład 4.5.5. Rozpatrzmy bazę danych obejmującą następujące atrybuty:
P - nazwisko i imię pracownika,
NRP - numer pracownika,
Z - nazwa zespołu,
NRZ - numer zespołu,
T - temat projektu,
NRT - numer projektu,
K - kwota zarobiona przez określonego pracownika przy realizacji okre

ślonego projektu,
TY - tytuł publikacji dotyczącej określonego projektu, której autorem 

(bądź współautorem) jest określony pracownik.
Będziemy zakładali, że:

- dany pracownik może brać udział w realizacji kilku projektów,
- efektem udziału pracownika w realizacji projektu może być określone 

honorarium (kwota zarobiona) i/lub określona publikacja.
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1
«2
R,

Przyjmijmy, że w rozważanej bezie istnieją relacje o następujących 
schematach:

{p.NRP.NRz},
{Z.NRZ},
{t .n r t}.

R4 - { NRP,NRT,K},
r5 - {n r p ,n r t ,t y }.

Schemat bazy danych przedsta
wiony został w postaci hipergrafu 
na rys, 4.5.6. Łatwo sprawdzić, że 
hipergraf ten Jest hipergrafem 
^-acyklicznym.

Załóżmy, że dla tak zdefiniowa
nej bazy określimy następujące za
danie wyszukiwania danych:
Podać nazwiska tych pracowników 
zespołu o nazwie Zl, którzy brali 
udział w realizacji projektu o 
nazwie Tl.
Zbiór X obejmuje następujące 
atrytuty X • |p ,Z, t }.

Postępując według przedstawionej 
metody utworzymy dla hipergrafu R 
odpowiadający mu hipergraf Bachmana 
(rys. 4.5.7) oraz diagram Bachmana 
(rys. 4.5.8}.

Najmniejszy spójny podgraf diagramu Bachmana zawierający X przedsta
wia rys. 4.5.9.

Zbiór V obejmuje “największe" wierzchołki tego podgrafu, a więc bę
dzie się składał z następujących podzbiorów atrybutów:

V  - {{t .nht}. {n r t .nrp}, {n r p .p .n r z}, {n r z .z}}.

Zauważmy też, że podzbiory te tworzą spójny podzbiór krawędzi hipergrafu 
8achmana.

Zbiór V  zawiera 3 schematy relacji zdefiniowanej bazy denycht R3,
Rg oraz zbiór atrybutów {NRT.NRP}, który jest podzbiorem schematów R4 
Rę. Wobec tego rozwiązanie postawionego zadania wymaga połączenia relacji

Rys. 4.5.6. Hipergraf IR dla bazy 
danych z przykładu 4.5.5

Fig. 4.5.6. Hypergraph IR for 
database from example 4.5.5

1 ’ 
i

rł(Rł), TjjtRg). r3(Rj) oraz relacji * o scheaacie S - jNRr.NRP} utwo
rzonej w następujący sposób:

•<s) - r4 (R^) [n r t .nrp] o  rŁ(nj {n r t .nrp) .
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Rys. 4*5.7. Hipergraf Bachmana dla schematu IR 
Fig. 4.5.7. Bachman hypergraph for schema U?

Rys. 4.5.8. Diagram Bachmana dla schematu IR 
Fig. 4.5.8. Sachman diagram for scheroa IR

( nrp, p, z  )

Rys. 4.5.9. Najmniejszy spójny podgraf diagramu Bachmana dla schematu IR 
zawierający podzbiór atrybutów X

Fig. 4.5.9. The smallest connected subgraph of Bachman diagram for schema 
1R, containing subset of attributes X

Pełne rozwiązanie zadania przedstawić można następująco

‘»pfó(Z.Zl)A[T.Tl)(lP,Z1T(pi ^ r2 ^ r3 ^ 9 ») 

lub po optymalizacji

tfp ̂ ̂ NRZ^gZ= Zi^r2 rl**1 S1X3 ̂ NRT ̂ T=T1 ̂ r3 ̂  ̂  •

W obu przypadkach liczba połączeń relacji - stanowiąca kryterium oceny - 
wynosi 3. □

Przedstawiona metoda wyznaczania połączenia pomiędzy zbiorem atrybu
tów X ograniczona Jest do acyklicznych baz danych. Taka struktura baz 
danych wydaje się być najbardziej zalecana z uwagi na jednoznaczność po
wiązań między atrybutami. Założenie acykliczności bądź też dążenie do 
acykliczności było też krytykowane (np. [9] ), przy czym argumentem był 
fakt, że w bardzo dużych bazach danych liczne powiązania między danymi 
w naturalny sposób prowadzą do powstania' cykli.

W przypadku cyklicznych baz danych postawione na wstępie zadanie wy
znaczania związku dla zbioru X znalazło swoje rozwiązanie w ramach rela
cji uniwersalnej.

Charakteryzując to rozwiązanie w dużym 3krócie i uproszczeniu nożna 
wyróżnić w nim następujące etapy
- W hipergrafie reprezentującym schemat bazy danych wyróżnione są oc-acyk

liczne fragmenty (tzw, obiekty maksymalne) interesujące dla rozwiązania 
określonych klas problemów.
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- Jeśli rozwiązanie konkretnego zadania ogranicza 8ię do jednego obiektu
maksymalnego, to do jego uzyakania wykorzystuje się relacje wchodzące
do danego obiektu.

- Jeśli zadanie dotyczy kilku obiektów maksymalnych, to końcowe rozwiąza
nie jest sumę rozwiązań częściowych.
Z uwagi na rozmiary niniejszej pracy zrezygnujemy ze szczegółowej pre

zentacji powyższego algorytmu.

4.5.4. Algorytm wyznaczania zbioru relac/ll wiążących 
atrybuty zbioru X

Przedstawiony dalej algorytm opracowany został na podstawie metody na
szkicowanej w poprzednim podrozdziale. Dans wejściowe dla tego algorytmu 
stanowię: schemat relacyjnej bazy przedstawiany Jako hipergraf IR oraz 
zadany zbiór atrybutów X. Będziemy zakładali, że IR jest hipergrafem 
spójnym, ^-acyklicznym, Końcowym wynikiem algorytmu będzie zbiór relacji 
o schematach w zbiorze V wiążących atrybuty X.

Algorytm przedstawiony zostanis w kilku oddzielnie komentowanych eta
pach.

Algorytm 4.6. (Wyznaczanie zbioru relacji więżących atrybuty X)

Etap 1. (Tworzenie hipergrafu Bachmana)
Dane wejściowe: hipergraf 5? =  .
Dane wyjściowe: hipergraf Bachmana B ■ {Bl,” **Bm}*
(1) Włęcz do zbioru krawędzi hipergrafu Bachmana wszystkie krawędzie 

hipergrafu R.
(2) Dla każdej krawędzi hipergrafu TR i dla każdej krawędzi tworzone

go hipergrafu Bachmana sprawdź, czy istnieje niepusta część wspólna tych 
krawędzi. Jeśli tak, włęcz tę część wspólnę jako nowę krawędź do hipergra— 
fu Bachmana, o ile w hipergrafie tym nie ma jeszcze takiej krawędzi. □

Zauważmy, że szukania części wspólnych krawędzi R^ oraz poprzednio 
utworzonych krawędzi B^ pozwala utworzyć w B krawędzie będące czę
ściami wspólnymi dowolnej liczby hiperkrawędzi z IR.

Etap 2. (Tworzenie diagramu Bachmana)
Dane wejściowe: hipergraf Bachmana IB = {b .,,,,,B Li 1 m  fDane wyjściowe: diagram Bachamana D.
(1) Utwórz zbiór wierzchołków D = ^ ,... ,0|n] przypisując każdemu D^ 

zbiór atrybutów należących do krawędzi Bi (l«i<m).
(2) Dla każdego B^6 IB wykonaj następujące operacje

(2.1) Utwórz taki podzbiór Bĵ  = {b± ,...,B1 }, Bĵ e B, J = 1,...,1, że
dla każdego B4 ł B zachodzi B.C B4 .

3 k *j
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(2.2) Dla każdego B/ C B. usuń z B, wszystkie takie B. c B, , dla
13 n 1

których B, C  B. .
3 "

(2.3) Połącz krawędzią wierzchołek D± z każdym z wierzchołków D. ,...,
1

D. odpowiadających krawędziom, które pozostały w zbiorze B. po 
Ł1 1 

kroku (2.2). □
Zauważmy, ża realizacja powyższego etapu odpowiada definicji diagramu 

Bachmana.

Etap 3. (Tworzenie minimalnego spójnego podgrafu Bachmana zawierające
go X)

Wierzchołkiem końcowym diagramu Bachmana będziemy nazywali każdy wierz 
chołek, który Jest incydentny z tylko jedną krawędzią tego diagramu.

Dane wejściowe: diagram Bachmana o wierzchołkach D ■ {Di**»*'Dm} 1 
związane z tymi wierzchołkami krawędzie B1,...,B|n hipergrafu Bachmana.

Dane wyjściowe: minimalny spójny podgraf Dx diagramu Bachmana, zawle 
rający X.

(1) Usuń wierzchołek końcowy jeśli B^n X ■ {?} lub
8in X - Bsąsiad[il* 9dzie Bsęsiad [i] Jest ^wędzią związaną z (Jedyny») 
wierzchołkiem diagramu D połączonym krawędzią z wierzchołkiem D^.

(2) Powtarzaj krok (1) tak długo, aż żaden z wierzchołków końcowych 
nie będzie już mógł być usunięty. □

Lemat 4.4. Załóżmy, że dla $ -acyklicznego hipergrafu utworzony zo
stał hipergraf Bachmana B  oraz diagram Bachmana D. Jeśli dla dwóch
wierzchołków D., i D. diagramu D odpowiadające im hiperkrawędzie Bĵ

1 n , f ■, 1i Bj hipergrafu mają niepuetą część wspólną B^ D 8^ » W f to na
n l n

drodze łączącej D i D istnieje taki wierzchołek , 1< k< n, że
zachodzi 1 n k

B, o ... JB. c ...CB, . (4.5.3)
il k n

D o w ó d .  Z zasad konstrukcji hipergrafu Bachmana wynika, że jeśli
dwie hiperkrawędzie B. oraz B. mają niepustą część wspólną B. n Bt

l n 1 n
■ W, to w hipergrafie B musi też istnieć krawędź B = W (nie wyklucza

k
my przy tym możliwości, że B. ■ B. lub BŁ « Bi ). Ponieweż dla

k i k n
^-acyklicznego hipergrafu IR diagram Bachmana Jest drzewem, więc z zasad
konstrukcji tego diagramu wynika, ż® Jedyne w takim przypadku połączenie
wierzchołka D. z wierzchołkami oraz odpowiada ciągowi in-

Łk łl n
kluzji (4.5.3). O
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Nazwijmy wierzchołkiem zbędnym diagramu Bachmana taki wierzchołek koń
cowy Oj, dla którego spełniony Jest jeden z następujących warunków:

(1) atrybuty Bjfl X zawierają się w innym zbiorze (krawędzi) Bj 
(związanym z wierzchołkiem Dj ) lub

(2) atrybuty Bjf) X rozproszone są w zbiorach związanych z kilkoma 
wierzchołkami.

Lemat 4.5« W etapie 3 algorytmu 4.6 tworzony jest spójny podgraf 
zawierający X, w którym żaden wierzchołek nie jest wierzchołkiem zbędnym.

D o w ó d .  Zauważmy najpierw, że Jeśli hipergraf IR Jest hipergrafem 
spójnym, to spójny Jest też diagram Bachmana utworzony dla tego hipergrafu. 
Ponieważ w powyższym algorytmie usuwane są tylko wierzchołki końcowe,więc 
podgraf Dx też będzie grafem spójnym. Wynika stąd również, że zbędnym 
wierzchołkiem mógłby być w podgrafie Dx jedynie wierzchołek końcowy, 
usunięcie innego naruszyłoby bowiem spójność Dx.

W dowodzie rozpatrzmy odrębnie oba przypadki wyróżnione w definicji 
wierzchołka zbędnego.

Ad (i). Deśli BjnXGBj, to Bjf> Bj ^ {?}• 2 lematu 4.4 wynika wte
dy, że w podgrafie Dx musi - obok wierzchołka Oj - istnieć taki wierz- 
czołsk Dk, dla którego zachodzi

Bi3 B S 3 ...3 8 kC ...C B j, (4.5.4)

gdzie Bs Jest krawędzią związaną z wierzchołkiem Dg sąsiadującym (po
łączonym krawędzią) z wierzchołkiem Dj, natomiast » Bjfl Bj. W szcze
gólności wierzchołek może być równy wierzchołkowi Oj lub też Oj,
co prowadzi do zależności:

BjC B8C  ...CBj (4.5.5 )

lub

Bj^3 Bg3 ... 3 Bj. (4.5.6)

Wnioski wynikające z analizy powyższych przypadków zapiszemy w skrócie 
następująco:
Ad (4.5.4) (Bjfl X£Bj)A (Bk = Bj D Bj ) |= Bj O X £ B k,

(Bin x ę 8 k )A(8|(C B s )t= Bin x C B s.

Ad (4.5.5) (BjC B6 )t= Bi 0 X C B 8.

Ad (4.5.6) (B±n XŁBj)A(BjCBs )t= BjO X C B 8.
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Ponieważ wierzchołek 0g jest wierzchołkiem sąsiednim wierzchołka koń
cowego Oj, więc Bg ■ ^sąsiad [i] * wynika stąd, że w każdym z powyższych 
przypadków spełniony Jest warunek Bi("1 x c  BSęSj.ad [i] określony w kroku (1) 
rozważanego etapu 3 algorytmu 4.6. Oznacza to, że wierzchołek Oj powi
nien był zostać usunięty w trakcie realizacji etapu 3 algorytmu 4.6.

Ad (2). Załóżmy, że atrybuty tworzące podzbiór BjH x rozproszone są 
ponadto w dwóch zbiorach B^ i Bj związanych z wierzchołkami Dj i Oj, 
należącymi do podgrafu Ox> Słuszne są przy tym następujące zależności:

BjO X - X1U X 2 , xiC B l* X2Q B j . (4.5.7)

Zachodzi ponadto

X1£ B in B 1, XjCBin Bj. (4.5.8)

Z lematu 4.4 wynika wtedy, że na drogach łączących wierzchołek Oj 
z wierzchołkami Dj i Oj muszą leżeć takie wierzchołki odpowiednio Dp i 
Dp, że związane z nimi zbiory Bp i Br spełniają następujące związki:

0 j  O Bg 3 '. .  « ^  B p ^  • • • B j  , Bp — B j  0 B j ,

B j ̂  Bg 3 ...3 BrC ...CI Bj, Bp * B j O B j ,

gdzie Dg Jest Jedynym wierzchołkiem sąsiednim wierzchołka końcowego Oj.
Ze związków (4.5.8) wynika, że XjC Bp oraz X2£.Br> więc xjc Bs 1 

X2C B s , czyli X1U X2Q bs. Ostatecznie mamy B j n x S B g, co znaczy, że 
wierzchołek Oj musiałby zostać usunięty w kroku (l) rozważanego algoryt
mu. Przyjmując, że wierzchołek Dp pokrywa się z Jednym z wierzchołków
Oj lub Dj, a Dr z Dj lub Dj, otrzymamy związki analogiczne do (4.5.5)
i (4.5.6). Powtórzenie przedstawionych uprzednio rozważań doprowadzi do 
analogicznego wniosku, że wierzchołek Oj nie może istnieć w rozpatrywa
nym podgrafie Dx. Rozpatrzenie większej liczby zbiorów, w których mogły
by być rozproszone atrybuty BjD X, nie zmieni końcowego wniosku.

Pozostaje do wykazania, że zbiory B^ związane ze wszystkimi wierz
chołkami podgrafu Dx zawierają wszystkie atrybuty tworzące podzbiór X.

Jeżeli atrybuty te należały do krawędzi hipergrafu IR, to należały też 
do krawędzi Bj,...,Bm związanych z wierzchołkami diagramu Bachmana.
Krok (1) etapu 3 rozważanego algorytmu gwarantuje zaś zachowanie w zbio
rach Bj związanych z podgrafem Dx wszystkich atrybutów tworzących X.D

Etap 4. (Wyznaczanie maksymalnych elementów podgrafu Dx )
Dane wejściowe: podgraf Ox i związane z Jego wierzchołkami krawędzie 

hipergrafu Bachmana.
Dane wyjściowe: minimalny zbiór krawędzi (schematów relacji) wiążących 

atrybuty zbioru X.
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(1) Utwórz zbiór V początkowo pusty.
(2) Dla każdego wierzchołka D± e Ox sprawdź, czy istnieje taki wierz

chołek DjC Dx< Dj ^ Oj, że BjC Bj. Oeśli nie, włącz Bj do V. □

Zauważmy, że warunki sprawdzane w kroku (2) odpowiadaj? dokładnie wa
runkom występującym w definicji maksymalnych elementów podgrafu Dx 
w podrozdziale 4.5.3.

Etapy (l)-(4) prezentowanego algorytmu wystarczaj? do wyznaczenia po
szukiwanej liczby połączeń relacji w procesie rozwiązywania zadania okre
ślonego zbiorem atrybutów X. Wynosi ona |v| -1, gdzie |v I Jest liczb? 
elementów zbioru V.

Dołączenie dodatkowego etapu pozwoli ostatecznie wyznaczyć zbiór rela
cji więżących atrybuty X, dając możność wykorzystania przezentowanego 
algorytmu również w systemach automatycznego rozwiązywania zadań wyszuki
wania danych.

Etap 5. (Wybór relacji wiążących etrybuty zbioru X)
Dane wejściowe: minimalny zbiór schematów relacji wiążących atrybuty 

zbioru X oraz schemat relacyjnej bazy danych.
Dane wyjściowe: zbiór relacji wiążących atrybuty zbioru X.
Utwórz zbiór oznaczeń relacji v  początkowo pusty. Dla każdego Vke V  

wykonaj jeden z dwóch następujących kroków:
(1) Oeśli istnieje takie R± e IR, że - Rj, wprowadź r ^ R t) do 

zbioru v.
(2) Oeśli nie istnieje takie Rj e. R, że Vk ■ Rj, wyszukaj wszystkie

takie schematy R ,R ,...,R , dla których zachodzi VtŁ  R, ,...,V,CR, .
J1 J2 Jk Ji k J|(

Relacja e(vk ) wprowadzana w tym przypadku do zbioru winna być utworzo
na następująco:

•(Vk> * 6  w  w *  □

Ocena złożoności obliczeniowe1 algorytmu 4.6
Podstawowym parametrem służącym do oceny złożoności algorytmu 4.6 Jest 

liczba krawędzi m hipergrafu Bachmana utworzonego dla danego hipergra- 
fu IR. W pracy [9o3 pokazano, że dla £ -acyklicznego hipergrafu R licz
ba m spełnia nierówność

■< |R| ♦ 2 |u| .

gdzie |r | jest liczbą krawędzi hipergrafu R, a :ju| jest liczbą wszyst
kich wierzchołków R. Używając poprzednio wprowadzonych oznaczeń możemy 
też zapisać
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m * q ♦ 2a,

gdzie q Jeet liczbą schemstów relacyjnej bazy danych, a - liczbą atry
butów tej bazy.

Złożoność algorytmu 4.6 ocenimy odrębnie dla każdego etapu:
(1) Utworzenie hipergrafu Bachmana wymaga wykonaie m . q operacji ba

dania zawierania się bądź równości zbiorów.
(2) Utworzenie diagramu Bachmana wymaga wykonania dla każdego B 

m-1 operacji badania zawierania się zbiorów w kroku (2.1) oraz 1(1-1) 
takich operacji w kroku (2.2). Sumaryczna liczba tych operacji nie prze
kracza wartości m3.

(3) Liczba operacji usuwania wierzchołków końcowych nie przekracza 
liczby wszystkich wierzchołków, to znaczy m.

(4) Wyszukiwanie wierzchołków maksymalnych wymaga wykonania - w naj
gorszym przypadku - m(m-l) badań zawierania się zbiorów.

(5) Sprawdzenie Istnienia takiego zbioru Rj, dla którego zachodzi 
Vk o Rit wymaga q badań. Wyszukanie wszystkich zbiorów R^, w których 
zawiera się Vk, również wymaga q badań. Całkowita liczba badań równo
ści i zawierania się zbiorów nie przekracza więc 2mq.

W ocenie tego etapu nie uwzględniamy złożoności procesu tworzenia no
wych relacji. Ta operacja wykonywana będzie bowiem przy wykorzystaniu 
translatora (interpretatora) języka manipulowania danymi.

Ponieważ m>q, więc pesymistyczna złożoność całego algorytmu wynosi 
0(m3 ).

Uwzględniając związki m$q + 2a oraz q£n, gdzie n jest liczbą 
zależności funkcjonalnych tworzących zbiór F, oszacowanie złożoności 
algorytmu 4.6 można toż wyrazić zależnością 0((n+(2a)3 ).

4.5.5. Końcowa postać algorytmu syntezy uwzględniającego 
zadania wyszukiwania danych

W ostatnim punkcie tego rozdziału przedstawimy w skróconym ujęciu koń
cową postać algorytmu syntezy. Algorytm ten - będący zestawieniem po
przednio prezentowanych algorytmów - tworzy wszystkie postacie schematu 
relacyjnej bazy danych oraz dokonuje wyboru schematu najlepszego przy 
uwzględnieniu zadań wyszukiwania danych. Zwarta forma algorytmu wynika 
z faktu, że większość jego kroków została już poprzednio omówiona.

Algorytm 4.7. (Algorytm syntezy uwzględniający zadania 
wyszukiwania danych)

Dane wejściowe: zbiór F zależności funkcjonalnych oraz rodzina pod
zbiorów atrybutów X - {x i , . . . , x n | reprezentujących zadania wyszukiwa
nia danych Z - |zi,...,zn j, scharakteryzowane ponadto zbiorem wag
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Dana wyjściowa: schemat relacyjnej bazy danych spełniający rozszerzo
ne kryteria procesu syntezy.

(1) Wyodrębnij klasy równoważności kluczy Kj,...,!« dla lewostronnie 
zredukowanego zbioru F.

(2) Utwórz pokrycie dla potrzeb syntezy Hg zbioru F.
(3) Dla każdej klasy równoważności kluczy K utwórz rodzinę $  al-m cn

ternatywnych schematów relacji.
(4) Utwórz zbiór wszystkich postaci schematu relacyjnej bazy danych

K  = & 2X ... X 2  .

(5) Dla każdego schematu IR e utwórz Jego hipergraf. Oeśli hiper- 
graf IR jest $ -acykliczny, utwórz dla niego hipergraf Bachmana i dia
gram Bachmana, a potem wykonaj następujące kroki:

(5.1) Dla każdego podzbioru X eX wyznacz spójny podgraf Dx diagramu 
Bachmana, a następnie zbiór V schematów relacji wiążących atry
buty podzbioru X.

(5.2) Wyznacz eumarycznę ważną liczbę połączeń relacji dla wszystkich 
X €X

(6) Wybierz jako rozwiązanie końcowe taki schemat lRe£, któremu od- 
owiada najmniejsza sumaryczna ważona liczba połączeń. □

Komentując przedstawiony algorytm zauważmy, że kroki (l) i (2) tego 
algorytmu zostały szczegółowo przedstawione w algorytmie 3.3, kroki (3) i
(4) w algorytmie 4.4, natomiast kroki (5) i (5.1) - w algorytmach 4.5i4,6. 

Bardziej szczegółowego objaśnienia wymaga sposób realizacji kroków
(5.2) i (6).

Zauważmy, że liczba połączeń relacji p dla danego X jest równa 
|v| -I, gdzie |v| jest liczbą maksymalnych elementów podgrafu D^,
Zbiór V wyznaczany jest dla każdego X e %  = {xi Xp }. w rezultacie
otrzymamy zbiór liczb połączeń |p^,p^,...,pn j. Wykorzystując wagi
■?!>••• <?n przypisane poszczególnym zadaniom zs zbioru 2T = jz^...,Zn j
wyliczymy wtedy sumaryczną ważoną liczbę połączeń zgodnie z zależnością2
(4.1.1)

nz
k - 2  • p±.i=l 1 1

Kryterialna wartość k wyznaczona zostanie w ten sposób dla każdego 
schematu R e f ,

W kroku (6) algorytmu 4.7 wybierana Jest najmniejsza liczba k i od
powiadający Jej schemat IR. Stanowi on poszukiwane rozwiązanie końcowe.

5. ZAKOŃCZENIE

Przedmiotem rozważań przedstawionej pracy są problemy procesu syntezy 
schematu relacyjnej bazy danych.

Treść pracy skupia się zarówno na zagadnieniach teoretycznych, do któ
rych należą sformułowanie koncepcji pokrycia dla potrzeb syntezy oraz 
zdefiniowanie i szeroka analiza zależności i zbiorów alternatywnie redun- 
dancyjnych, jak też na praktycznej organizacji procesu syntezy w przed
stawionych algorytmach.

Wskazując na możliwość uzyskania dla dotychczasowych metod syntezy pew 
nych rozwiązań równorzędnych, zaproponowano dodatkowe kryterium oceny wy
ników syntezy. CJest nim złożoność zadań wyszukiwania danych przewidywa
nych do realizacji w projektowanej bazie. Uwzględnienie tego kryterium 
wymagało istotnej rozbudowy algorytmu syntezy w celu:
- utworzenia wszystkich możliwych schematów relacyjnej bazy danych oraz
- wyznaczenia zbioru relacji potrzebnych do rozwiązania każdego z zadań 
wyszukiwania danych.
Końcowym efektem pracy jest algorytm syntezy realizujący zamierzone 

cele.
W treści pracy można jednak wyróżnić kilka problemów, których rozwiąza 

nie wydaje się interesujące samo w sobie i może zostać wykorzystane w od
rębnych badaniach.

Pierwszym z nich Jest modyfikacja klasycznego algorytmu syntezy Bern
steina.

Wprowadzenie koncepcji pokrycia dla potrzeb syntezy, zawierającego 
wszystkie zależności wiążące klucze równoważne, pozwoliło uprościć proces 
syntezy zarówno w zakresie pojęciowym. Jak też w zakresie złożoności ob
liczeniowej (ale tylko średniej).

CJako drugi odrębny problem wskazać można teoretyczną analizę tych 
własności zależności funkcjonalnych, które prowadzą do utworzenia wielu 
pokryć, a dalej wielu schematów relacyjnej bazy danych dla tego samego 
wejściowego zbioru zależności. Wprowadzone zostały pojęcia zależności i 
zbiorów alternatywnie redundancyjnych. Wykazano, że własność alternatyw
nej redundancyjności jest relacją równoważności. Zbadane własności zależ
ności i zbiorów alternatywnie redundancyjnych pozwalają w istotny sposób 
uprościć proces syntezy wszystkich postaci schematu relacyjnej bazy da
nych. Spełnienie pewnych własności uwarunkowane było przy tym zastosowa
niem koncepcji pokrycia dla potrzeb syntezy.
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Trzecim wreszcie oddzielnym zagadnieniem Jest opracowanie algorytmu 
wyznaczania zbioru relacji łęczonych w procesie rozwięzywania zadań w ba
zie danych. Algorytm ten wykorzystany został tylko do oceny złożoności 
tych zadań, może on Jednak stanowić bazę pełnego systemu automatycznego 
rozwięzywania zadań wyszukiwania danych. LITERATURA
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D O D A T E K

PRZYKŁAD PR03EKT0WANIA STRUKTURY L0GICZNE3 RELACY3NE3 BAZY DANYCH 
PRZY WYKORZYSTANIU PROGRAMU SYNTEZY

Niniejszy dodatek prezentuje wyniki procesu projektowania przykładowej 
bazy danych przy wykorzystaniu programu realizującego algorytm syntezy.

Przedmiotem projektu jest baza danych dotyczących procesu nauczania na 
przykładowym wydziale szkoły wyższej, jak też samej organizacji tego wy
działu.

Przyjmiemy na wstępie, że liczba rozważanych atrybutów a także wskaza
ne powięzania między nimi powinny zapewnić między innymi możliwość wyszu
kania takich informacji, jak:
- struktura organizacyjna wydziału (instytuty, zakłady, pracownie, ich 

dyrektorzy 1 kierownicy),
- skład osobowy instytutów,
- kierunki i specjalności kształcenia,
- skład grup dziekańskich na poszczególnych kierunkach i specjalnościachj 

wykaz starostów i opiekunów grup,
- rozkłady zajęć dla wszystkich grup dziekańskich,
- rozkłady zajęć dla poszczególnych sal dydaktycznych,
- literatura zalecana do poszczególnych przedmiotów,
- programy studiów,
- wyniki zaliczeń 1 egzaminów,
- dane osobowe dotyczęce studentów,
- rozkłady zajęć pracowników,
- informacje o kołach naukowych.

Wykaz atrybutów tworzących omawianą bazę przedstawia się następująco 
(przyjęte symbole używane są w prezentowanych dalej wynikach programu):
Dane dotyczęce organizacji wydziału:

W - wydział,
I - instytut,
Z - zakład,
PR - pracownia,
DZ - dziekan,
DY - dyrektor instytutu,
KZ - kierownik zakładu,
KP - kierownik pracowni,
PK - pracownik,
NT - numer telefonu,
PO - numer pokoju.
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Dane dotyczące organizacji studiów:
K - kierunek studiów,
SP - specjalność,
R - rok studiów,
SE - semestr studiów,
GR - numer grupy dziekańskiej,
ST - starosta grupy,
OR - opiekun roku,
OG - opiekun grupy,
P - przedmiot,
WY - wykładowca,
LG - liczba godzin (w tygodniu),
D - dzień tygodnia,
SA - numer sali,
GO - godzina (przedział od - do).

Dane dotyczące wyników studiów:
OZ - ocena zaliczenia,
OE - ocena egzaminu,
DA - data zaliczenia,
DE - data egzaminu,
TE - termin egzaminu.

Oane dotyczące studenta:
S - student,
N - nazwisko,
IM - imiona,
DU - data urodzenia,
NI - numer indeksu,
ND - numer dowodu osobistego,
NL - numer legitymacji studenckiej.

Dane dotyczące podręczników:
TY - tytuł,
AU - autor,
NW - numer wydania,
IS - ISBN
iWV - wskaźnik ważności.

Dane dotyczące studenckich kół naukowych:
KO - nazwa koła,
CZ - członek koła,
PZ - prezes koła.
Przy określaniu zależności funkcjonalnych między atrybutami przyjmowa

no następujące ważniejsze założenia:
/
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- Baza danych organizowana Jest dla jednego określonego wydziału.
- Przechowywane są tylko aktualne dane dotyczące struktury organiza- 

cyjnej wydziału.
- Nazwisko, imię i tytuł jednoznacznie identyfikują każdego pracowni

ka (również na stanowisku kierowniczym).
- Dane dotyczące składu grup studenckich, opiekunów grup, rozkładów 

zajęć itp. przechowuje się tylko dla bieżącego semestru.
- Każdego studenta Jednoznacznie identyfikuje wartość atrybutu "stu

dent" stanowiąca łańcuch znaków tworzących nazwisko i imię (imiona) da
nego studenta. Przyjmować będziemy przy tym, że atrybuty "nazwisko" i 
"imiona" istnieć będą niezależnie od atrybutu "student".

- Student noże studiować na więcej niż jednym kierunku (lub specjal
ności).

- Na danym kierunku może nie być odrębnych specjalności.
- W przypadku zajęć prowadzonych przez kilka osób atrybut "wykładowca" 

dotyczy pracownika zaliczającego dany przedmiot.
- W rozkładach zajęć wartością atrybutu "godzina" jest para liczb 

określających początek i koniec danych zajęć.
- w wykazie literatury do danego przedmiotu atrybut "wskaźnik ważności" 

określa wagę danej pozycji.
- Dedyne związki między niektórymi atrybutami są zależnościami wielo- 

wartościowymi, np.:
koło naukowe *-» członek koła,
przedmiot podręcznik.

Dla uwzględnienia tych zależności - istotnych w procesie syntezy - można 
wprowadzić (wykorzystując sugestia przedstawione w pracy [l9] ) argumenty 
puste. Prowadzi to do przekształcenia powyższych zależności do postaci

koło naukowe, członek koła —   ► ^ 1*
przedmiot, podręcznik—  » ®2"

Po zakończaniu procesu syntezy argumenty puste Aj. ® 2 należy usunąć.

Zamieszczone dalej wydruki prezentują wyniki działania programu reali
zującego algorytm 3.3 dla zadanego zbioru zależności funkcjonalnych.
Dla zilustrowania działania programu przedstawiono wyniki pośrednie 
uzyskane w procesie sytnezy.
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WYNIKI PROGRAMU SYNTEZA ! 

DANE UPROWADZONE :
1. W -> DZ
2. DZ -> W
3. I -> U
4. Z -> I
5. Z -> W
6. PR -> I
7. PR -> z
8. PR -> w
9. DY -) I
10. I -> DY
U. KZ -> Z
12. Z -> KZ
13. PR -> KP
14. KP -> PR
15. I PK -> U
16. PK -> PR
17. PK -> Z
18. PK -> I19. PK -> PO
20. NT -> PO
21. DY -> w22. DY -> DZ
23. PK GO D -> W
24. PK GO D -> SA
25. SP K -> u
26. SP K S -> SE GR
27. SP K S -> NI28. NI -> SP K S
29. SP K SE -> OR
30. SP K SE GR -> OG
31. SP K SE GR -> ST32. SE -> R
33. GO n SP K SE GR -) SA P WY34. GO D SA -> SP K SE GR P35. U SP K SE P -> WY LG
36. SP K S SE P -> DA OZ37. SP K S SE P TF -> DE OE38. TY AU NU -> IS
39. SP K SE P TY AU NW WW -> Tl40. IS -> TY AU NU
41. s -> N IM DU NL ND
42. N IM -> S
43. NL -> S
44. ND -> S
45. KO -> U I SA K PZ
46. KO cz -> T2
KONIEC DANYCH
PO REDUKCJI LEWOSTRONNEJ :
1. W -> DZ
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2. DZ -> W
3. I -> W
4. Z -> I
5. Z -> w
6. PR -> I
7. PR -> z
8. PR -> w
9. DY -> I
10. I -> DY
U . KZ -> Z
12. Z -> KZ
13. PR -> KP
14. KP -> PR
15. PK -> W
16. PK -> PR
17. PK -> .Z
18. PK -> I
19. PK -> PO
20. NT -> PO
21. DY -> u
22. DY -> DZ
23. PK -> W
24. PK GO D -> SA
25. SP K -> W
26. SP K S -> SE GR
27.. SP K S -> NI
28. NI -> SP K S
29. SP K SE -> OR
30. SP K SE GR -> OG
31. SP K SE GR -> ST
32. SE -> R
33. GO D SP K SE GR ->
34. GO D SA -> SP K SE
35. SP K SE P -> WY LG
36. SP K S P -> DA OZ
37. SP K S P TE -> DE
38. TY AU NW -> IS
39. SP K SE P TY AU NW
40. IS -> TY AU NW
41. S -> N IM DU NL ND
42. N IM -> s
43. NL -> S.
44. ND -> S
45. KO -> W I SA K PZ
46. KO cz -> T2
PO PODZIALE NA GRUPY

1. W -> DZ
2. D7 -> W
3. I -> W DY
4. Z -> W I KZ
5. PR -> U I z KP
6. DY -> w nz I
7. KZ -> z
8. KP -> PR
9. PK -> U I z PR PO
10. NT -> PO
11. PK GO D -> SA
12. SP K -> w
13. SP K s -> SE GR NI
14. NI -> SP K S
15. SP K SE -) OR
16. SP K SE GR -> OG ST
17. SE -> R
18. GO D SP K SE GR ->
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19. GO D SA -> SP K SE GR P
20. SP K SE p -> UY LG
21. SP K s p -> DA OZ
22. SP K s p TE -> DE OE
23. TY AU NU -> IS
24. SP K SE p ir AU NW UU - )  Tl
25. IS -> TY AU NU
26. s -> N IM DU NL ND
27. N IM -> S
28. NL -> S
29. NU -■>s
30. KO -> w I SA K PZ
31. KO cz -> T2

HEKTOR U :
WC 11= 1 HC 21= 2 HC 31= 3 HC 41= 5 HC 51= 7 HC 41= 4
HC 71= 6 HC 81= 8 HC 91= 0 HC101= 0 WC111= 0 UC121= 0 UC131= 9
WC141=10 HC151= 0 UC161= 0 UC171= 0 UC181=11 UC191=1? HC201= 0
HC211= 0 UC221= 0 HC231=13 HC241= 0 UC251=14 UC261=15 WC271=16
HC281=17 UC291=18 UC301= 0 WC311= 0

MACIERZ h :
0 1 2 3 4 5 ć 7 8 9 10 11 12 13 14 15 16 17 18

1 ! 1 0 1 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0
2 ! 2 1 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0
3 ! 3 0 0 0 1 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0
4 > 6 0 0 1 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0
5 ! 4 0 0 0 0 0 1 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 06 ! 7 0 0 0 0 1 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0
7 • 5 0 0 0 0 0 0 0 1 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0
8 ! 8 0 0 0 0 0 0 1 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0
9 1 13 0 0 0 0 0 0 0 0 0 1 0 0 0 0 0 0 0 0

10 ! 14 0 0 0 0 0 0 0 0 1 0 0 0 0 0 0 0 0 0
11 ! 18 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 1 0 0 0 0 0 0
12 • 19 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 1 0 0 0 0 0 0 0
13 • 23 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 1 0 0 0 0
14 ! 25 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 1 0 0 0 0 0
15 ! 26 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 1 1 1
16 ! 27 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 1 0 1 1
17 ! 28 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 1 1 0 1
18 ! 29 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 0 1 1 1 0

POSTAĆ POKRYCIA DLA POTRZEB SYNTEZY:
1. W -> U DZ
2. HZ -> W DZ
3. I -> I DY
4. 7 -> I Z KZ
5. PK -> Z PR KP
A. BY -> DZ I DY
7. KZ -> Z KZ
8. KP -> PR KP
9. PK -> PR PO
10. NT -> PO
11. PK GO D -) SA
1?• SP K —) w
13. SP K S -> SP K S SE GR NI
14. NI -> SP K S NI
15. SP K SE -> OR
14. SP K SE GR -> 06 ST
17. SE -> R
18. GOD SP K SE 6R -> GO D S A S P K  SE GR
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19. GO D SA -> GO D SA SP K SE GR P
20. SP K SE P -> UY LG
21. SP K S P -> DA 07
22. SP K S P TE -> DE OE
23. TY AU NW -> TY AU NU IS24. SP K SE P TY AU NU UU -> Tl
25. IS -> TY AU NU 18
26. S -> S N IM DU NL ND
27. N IM -> S N IM N1. ND
28. NL -> S N IM NL ND
29. ND -> S N IM NL ND
30. KO -) I SA K PZ
31. KO C7 -> T2

ZALEZNOSCI REDUNDANCYJNE:

1. I -> U
2. Z -> U
3. PR -> U I
4. DY -) U
5. PK -> U I Z
6. GO D SP K SE GR -> P UY
7. KO -> U

-------- RELACJA NR 1
KLUCZE:

KLUCZ 1 - U 
KLUCZ 2 = DZ 
SCHEMAT:
U DZ---------RELACJA NR 2
KLUCZE!

KLUCZ 1 » I 
KLUCZ 2 = DY 
SCHEMAT:
DZ I DY---------RELACJA NR 3
KLUCZE:

KLUCZ 1 = Z 
KLUCZ 2 « KZ 
SCHEMAT:
I Z KZ-------- RELACJA NR 4
KLUCZE:

KLUCZ 1 = PR
KLUCZ 2 » KP
SCHEMAT:
Z PR KP---------RELACJA NR 5
KLUCZE:

KLUCZ 1 = PK 
SCHEMAT:
PR PK PO— '------ RELACJA NR 6
KLUCZE:

KLUCZ 1 = NT 
SCHEMAT:
PO NT------ RELACJA NR 7
KLUCZE:KLUCZ 1 = PK GO D 
SCHEMAT*
PK GO D SA------ RELACJA NR 8
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KLUCZE«
KLUCZ 1 = SP K
SCHEMAT:
W SP K
-------- RELACJA NR 9KLUCZE!
KLUCZ 1 = SP K S
KLUCZ 2 = NI
SCHEMAT:
SP K S SE GR NI
---------RELACJA NR 10KLUCZE:
KLUCZ 1 = SP K SE
SCHEMAT:
SP K SE 0R
---------RELACJA NR 11
KLUCZE:

KLUCZ 1 = SP K SE 6R
SCHEMAT:
SP K SE GR OG ST
---------RELACJA NR 12
KLUCZE:

KLUCZ 1 = SE
SCHEMAT:
SE R
---------RELACJA NR 13
KLUCZE:

KLUCZ 1 = GO D SP K SE GR
KLUCZ 2 = GO D SA
SCHEMAT:
GO D SA SP K SE GR P
-------- RELACJA NR 14
KLUCZE:

KLUCZ 1 = SP K SE P
SCHEMAT:
SP K SE P UY LG
---------RELACJA NR 15
KLUCZE:

KLUCZ 1 = SP K S P
SCHEMAT:
SP K S P BA OZ
---------RELACJA NR 14
KLUCZE:

KLUCZ 1 = SP K S P TE
SCHEMAT:SP K S P TE DE OE

---------RELACJA NR 17
KLUCZE:

KLUCZ 1 = TY AU NU
KLUCZ 2 = IS
SCHEMAT:
TY AU NU IS
-------- RELACJA NR 18KLUCZE:
KLUCZ 1 = SP K SE P TY AU NU UU
SCHEMAT:
SF K SE P TY AU NU UU Tl
---------RELACJA NR 19
KLUCZE:

KLUCZ 1 = S
KLUCZ 2 = N IM
KLUCZ 3 = NL
KLUCZ 4 = ND
SCHEMAT:
S N IM DU NL ND 
---------RELACJA NR 20
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KLUCZE:
KLUCZ 1 = KO 
SCHEMAT:
I SA K KO PZ
______ RELACJA NR 21
KLUCZE:

KLUCZ 1 = KO CZ 
SCHEMAT:
KO CZ T2

KONIEC PROGRAMU 
CZAS REALIZACJI : 5343

/'X X X *X X X * *K X X X *X X X X X «X X X X «X X X X X X *X *X X « * « *X X » «X » «X *X X X « »X X » «X « « IH IX X *X X X X X1I

Analizując otrzymane wyniki zwrócimy uwagę na to, że efekty lewostron- 
nej redukcji (usuwania obcych atrybutów) możemy ocenić porównując odpo
wiednie zbiory zależności. Atrybutem obcym jest więc np. atrybut W w za
leżności W,SP,K,SE,P— »-WY.LG lub też atrybut SE w zależności 
SP.K.S.SE.P— —  DA.OZ.

Komentując zawartość wektora W zwrócimy uwagę na to, że zerowe war
tości elementów tego wektora odpowiadają tym zależnościom funkcjonalnym, 
których lewe strony tworzą trywialne klasy równoważności kluczy. Niezero- 
we wartości tych elementów przyporządkowują natomiast danemu kluczowi 
wskazany wiersz macierzy M. Oedynki na określonych pozycjach tego wier
sza pokazują, które klucze tworzą wraz z kluczem danym wspólną klasę 
równoważności (nietrywialną).

Wyznaczone pokrycie jest pokryciem dla potrzeb syntezy, więc każda 
zależność, której lewa strona należy do nletryjwialnej klasy równoważności 
kluczy, zawiera w prawej stronie wszystkie klucze równoważne z danej kla
sy.

Poszczególne relacje, których schematy były celem syntezy, będą zawie
rały następujące informacje:
1 - nazwę wydziału, dla którego tworzona Jest baza oraz nazwisko i imię

dziekana (znaczenie tej relacji Jest raczej symboliczne),
2 - wykaz instytutów i ich dyrektorów,
3 - wykaz zakładów ( w ramach instytutów) i kierowników tych zakładów,
4 - wykaz pracowni (w ranach zakładów) i kierowników pracowni,
5 - skład osobwy pracowni wraz z numerar.il zajmowanych pokoi,
6 - wykaz numerów telefonów i ich rozmieszczenie,
7 - rozkład zajęć pracowników,
8 - wykaz kierunków i specjalności prowadzonych na wydziale,
9 - skład osobowy grup dziekańskich,
10 - wykaz opiekunów lat,
11 - wykaz starostów 1 opiekunów grup,
12 - zbiór odwzorowań semestr - rok studiów (relację tę możno "zastąpić'

procedurą wyznaczającą takie odwzorowanie).
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13 - rozkład zajęć studentów,
14 - program studiów 1 wykaz prowadzących zajęcia,
15 - wyniki zaliczeń,
16 - wyniki egzaminów,
17 - dana o podręcznikach,
18 - wykaz podręczników do poszczególnych przedmiotów, (atrybut Tl jest

atrybutem pustym 1 nie należy go uwzględniać przy zakładaniu rela
cji),

19 - dane osobowe studenta,
20 - dane o kołach naukowych,
21 - wykaz członków poezczególnych kół naukowych, (atrybut T2 jest

atrybutem pustym).

W dalszej części niniejszego dodatku zaprezentowene zostanę wyniki pro
cesu projektowania schematu relacyjnej bazy danych przy uwzględnieniu za
dań wyszukiwania danych.

Wykorzyetano do tego celu program realizujący algorytm 4.7 (zrezygno
wano przy tym w kroku (3) z operacji przedstawionych w algorytmie 4.3, 
praktycznie nie wpływających na wyniki).

Przedstawione badania dotyczę w dalszym ciągu rozpatrywanej bazy da
nych dla wyższej uczelni.

Zaprojektoweny uprzednio schemat okazał się schematem $ - cyklicznym, 
onieczne więc było rozdzielenie nazw następujących atrybutów:

- obok atrybutu "przedmiot“ wprowadzono atrybut “przedmiot planowany”
(PP), wykorzystywany w zależnościach dotyczących rozkładu zajęć,

- obok atrybutów "pracownik” 1 "wykładowca” wprowadzono atrybut "prowadzą
cy zajęcia” (PZ), uwzględniany również w zależnościach dotyczących roz
kładu zajęć,

- obok atrybutu “student" wprowadzono atrybuty "etudent zaliczający” (SZ) 
i “student egzaminowany* (SG), wykorzystane w zależnościach dotyczących 
wyników nauczania.

Z uwagi na ograniczoną liczbę atrybutów akceptowanych przez program
zrezygnowano z niektórych atrybutów i zależności (koła naukowe, rok stu
diów).

Interpretacja utworzonych relacji Jest analogiczna do przedstawionej 
dla poprzedniego rozwiązania (przy nieco zmienionej kolejności).

Ola oceny tworzonych kolejno wersji schematu relacyjnej bazy danych 
wybrano następujące zadania wyszukiwania danych, przypisując im arbital- 
nie przyjęte współczynniki wagi:

1. Podaj wykaz pracowników wskazanego instytutu:

X1 " {PK*1}. * i “ 5.
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2. Podaj wykaz pracowni w poszczególnych instytutach:

Xg - {PR.I}, - 1.

3. Podaj wykaz przedmiotów wykładanych przez pracowników wskazanego 
instytutu na wskazanym semestrze, specjalności i kierunku:

x3 ■ |p,i,pk,wy,se,sp,kJ, - 5.

4. Podaj rozkład zajęć dla wskazanej grupy (określenia grupy wynage 
podania numeru grupy, specjalności, kierunku i semestru):

x4 - {gr.sp.k.se.go.d.sa.pp}, iA m 5.

5. Podaj wykaz opiekunów grup, numery ich telefonów oraz nazwy insty
tutów, w których pracują:

x5 - {o g .s p .k .s e .g r .i .ntJ., - 4.

6. Podaj skład poszczególnych grup dziekańskich:

X6 - |SP,K,SE,GR,SJ., - 5.

7. Podaj wyniki egzaminu wskazanej grupy ze wskazanego przedaiotu:

x7 - |s p ,k ,s e ,g r .s ,s g ,t e .oeJ, - 4.

8. Podaj rozkład zajęć dydaktycznych pracowników wskazanego Instytutu:

x8 -  | p k ,p z , i ,s p ,k ,s e ,g r ,p p ,g o ,d ,s a J , = 3.

Przyjęte dane 1 wyniki działania programu prezentują zamieszczone da
lej wydruki.

Dla celów ilustracyjnych zamieszczono pełne wyniki oceny każdego sche
matu dla wszystkich zadań wyszukiwania danych. Ograniczając objętość wy
druków przedstawiono rezultaty oceny tylko piętnastu pierwszych wersji 
schematu relacyjnej bazy danych. W tym zbiorze rozwiązeń najlepsze wyniki 
uzyskano dla wersji nr 4. Wersja ta stanowi jedno z kilku równorzędnych 
rozwiązań (o identycznej minimalnej wartości ważonej sumy połączeń) w zbio
rze wszystkich możliwych postaci schematu projektowanej bazy danych.
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WYNIKI PROGRAMU SYNTEZA I OCENA 
DANE WPROWADZONE :

1. U -> DZ
2. DZ -> U
3. S SP K -> SE GR NI
4. NI -> S SP K
5. I -> U
6. S -> N IM DU NL ND
7. NL -) S
8. ND -> S
9. Z -> W
10. Z -> I
11. PR -> I
12. PR -> Z
13. PR -> w
14. I -> DY
15. DY -> I
16. Z -> KZ
17. KZ -> z
18. PR -> KP
19. KP -> PR
20. PK -> PR
21. PK -) Z
22. PK -> I
23. DY -> W
24. DY -> DZ
25. PK -> PO
26. NT -> PO
27. SP K -> W
28. SP K SE -> OR
29. SP K SE GR -> OG
30. SP K SE GR -> ST
31. SP K SE GR PP -> PZ
32. SF K SF GR GO D ->33. GO D SA -> SP K SE
34. SP K SE P -> LG UY
35. SP K SE P SZ -> DA
36. SP K SE P SG TE ->
37. TY AU NW -> IS
38. IS -> TY AU NW
39. SP K SE P TY AU NW

DE OE 

UW -> TI

ZBIORY AlRYBUTOW X DLA ZADAŃ WYSZUKIWANIA DANYCH 
WRAZ ZE WSPÓŁCZYNNIKAMI WAG

1. I PK 52_ I PR 1
3. SP K SE I PK P UY 5
4. SP K SE GR PP GO D SA -
5. SP K SE GR I NT OG 4
6. s SP K SE GR 5
7. s SP K SE GR P SG TE OE -
8. SP K SE GR I PK PP PZ GO D SA
LICZBA ATRYBUTÓW WYSTĘPUJĄCYCH W DANYCH = 46

KONIEC DANYCH 
POSTAĆ POKRYCIA DLA POTRZEB SYNTEZY’-

1. W -> U DZ
2. DZ -> U DZ
3. S SP K -> S SP K SE GR NI
4. NI -> S SP K NI
5. I -> I DY
6. S -> S N IM DU NL ND
7. NL -> S NL ND
8. ND -> S NL ND
9. Z -> I Z KZ
10. PR -> Z PR KP11. DY -> DZ I DY
12. KZ -> Z KZ
13. KP -> PR KP
14. PK -> PR PO
15. NT -> PO
16. SP K -> W
17. SP K SE -) OR
18. SP K SE GR -> OG ST
19. SP K SE GR PP -> PZ20. SP K SE GR GO D -) SP K SE GR GO D
21. GO D SA -> SP K SE GR PP GO D SA
22. SP K SE P -} LG UY
23. SP K SE P SZ -> DA OZ
24. SP K SE P SG TE -> DE OE
25. TY AU NU -> TY AU NU IS
26. IS -> TY AU NW IS
27. SP K SE P TY AU NW WU -> Tl

ZALEZNOSCI REDUNDANCYJNE:

1. I -> W
2. Z -> W
3. PR -> U I
4. DY -> w
5. PK -> I Z
6. SP K SE GR GO
7. GO D SA -> PZ

-------------- RELACJA NR 1
KLUCZE:

KLUCZ 1 = U 
KLUCZ 2 = DZ
SCHEMAT R 1 = W DZ 

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
W DZ-------------- RELACJA NR 2
KLUCZE:

KLUCZ 1 = S SP K 
KLUCZ 2 = NI
SCHEMAT R 2 = S SP K SE GR NI 

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
S SP K SE GR NI f SP K SE GR NI NL
SP K SE GR NI ND-------------- RELACJA NR 3
KLUCZE:

KLUCZ 1 = 1  
KLUCZ 2 = DY
SCHEMAT R 3 - DZ I DY

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
DZ I DY r U I DY
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-------------- RELACJA NR 4
KLUCZE!KLUCZ 1 = S 

KLUCZ 2 = NL 
KLUCZ 3 = ND 
SCHEMAT R 4 = S N  IM DU NL ND 

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
S N IM DU NL ND
-------------- RELACJA NR 5
KLUCZE:

KLUCZ 1 = Z 
KLUCZ 2 = KZ
SCHEMAT R 5 = I Z KZ 

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
I Z KZ , Z DY KZ
-------------- RELACJA NR 6
KLUCZE:

KLUCZ 1 = PR 
KLUCZ 2 = KP
SCHEMAT R 6 = Z PR KP 

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
Z PR KP f PR KZ KP
  ffELACJA NR 7
KLUCZE:

KLUCZ 1 = PK
SCHEMAT R 7 = H PK PO 

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
PR PK PO . KP PK PO
-------------- RELACJA NR 8
KLUCZE:

KLUCZ 1 = NT
SCHEMAT R 8 = PO NT 

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
PO NT
-------------- RELACJA NR 9
KLUCZE:

KLUCZ 1 = SP K
SCHEMAT R 9 = W SP K 

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
W SP K . DZ SP K
-------------- RELACJA NR 10
KLUCZE:

KLUCZ 1 = SP K SE
SCHEMAT RIO = SP K SE OR

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:SP K SE OR
-------------- RELACJA NR 11
KLUCZE:

KLUCZ 1 = SP K SE GR
SCHEMAT Rll = SP K SE GR OG ST

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
SP K SE GR OG ST
-------------- RELACJA NR 12
KLUCZE:

KLUCZ 1 = SP K SE GR PP
SCHEMAT R12 = SP K SE GR PP PZ

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
SP K SE GR PP PZ
-------------- RELACJA NR 13
KLUCZE:

KLUCZ J = SP K SE GR GO D
KLUCZ 2 = GO D SA
SCHEMAT R13 = SP K SE GR PP GO D SA

WSZYSTKIE M07LIWE SCHEMATY:
SP K SE GR PP GO D SA 
-------------- RELACJA ŃR 14

- 129 -

KLUCZE!
KLUCZ 1 = SP К SE ł>
SCHEMAT R14 « SP К SE P LG WY

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
SP К SE P LG UY -------------- UELACJA NR 15
KLUCZE:

KLUCZ 1 = SP К SE P SZSCHEMAT R15 = SP К SE P SZ DA OZ
WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
SP К SE P SZ DA OZ-------------- RELACJA NR 16
KLUCZE:

KLUCZ 1 * SP К SE P 96 JESCHEMAT R14 * SP К SE P S6 TE BE OE 
WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY*
SP К SEP SG TE BE OE
-------------- RELACJA NR 17
KLUCZE:

KLUCZ 1 * TY AU NW
łf l М Г7  5  s= TQ

SCHEMAT R17 = TY AU NW IS 
WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:
TY AU NW IS-------------- RELACJA NR 18
KLUCZE:

KLUCZ 1 ■= SP К SE P TY AU NW WW
SCHEMAT R18 = SP К SE P TY AU NW UW Tl 

WSZYSTKIE MOŻLIWE SCHEMATY:SP К SE P TY AU NW WW Tl . SP К SE P IS UW Tl

OCENA WSZYSTKICH WERSJI SCHEMAT» RELACYJNEJ BAZY DANYCH

l. BADANY SCHEMAT:R 1( 1)= W DZ R 2< 1)= S SP K SE GR NI
R 3< 1)= DZ I DY R 4< 1)= S N IM WJ NL NB
R 3< 1)= I Z KZ R 4( 1)» Z №  KP
R 7( 1)= PR PK PO R 0< 1>«= PO HT
R 9( 1)= W SP K R10< 1)= SP K SE OR
Rll( 1)= SP K SE GR OG ST R12< 1)= SP K SE GR PP PZ
R13< 1>= SP K SE GR PP GO D SA R14< 1)= SP K SE P LG WY
R15< 1>= SP K SE P SZ DA OZ R16< 1>= SP K SE P SG TE DE OE
R17< 1)= TY AU NW IS R18< 1)= SP ,K SE P TY AU NW WW Tl

SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH ULA X 1 * I PK
I Z KZ Z PR KP
PR PK PO 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X ? = I PR
I Z KZ Z PR KP
LICZBA POŁĄCZEŃ = 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 3 ■= SP K SE I PK P WY 
U DZ ’ DZ I DY
I Z KZ Z PR KP
PR PK PO U SP K
SP K SE P LG UY 
LICZBA POŁĄCZEŃ » 6SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 4 = SP K SE GR PP GO D SA 
SP K SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ - O
SCHEMATY R a A C JI WIĄŻĄCYCH DLA X 5 = S P K  S E G R I  NT OG 
W DZ DZ I DY
I  Z KZ Z PR KP
PR PK PO PO NT
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U SP K SP K SE GR 06 ST
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 6 = S SP K SE GR 
S SP K SE GR NI
LICZBA POŁĄCZEŃ = O
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 7 = S SP K SE GR P SG TE OE 
S SP K SE GR NI SP K SE P SG TE DE OE
LICZBA POI.ACZEN = 1
SCHEMATY RELACJI UIAZACYCH DLA X 8 = SP K SE GR I PK PP PZ GO D SA 
W DZ DZ I DY
I Z KZ Z PR KP
PR PK PO W SP K
SP K SE GR PP PZ SP K SE GR PP GO D SA
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7
WAŻONA SUMA POŁĄCZEŃ DLA KAPANEGO SCHEMATU = 80

2. BADANY SCHEMAT:
NLR 1( 1) = W DZ R 2( 2) = SP K SE GRR 3< 1> = DZ I DY R 4< 1)» s N IM DUR 5( 1> = I Z KZ R 6( 1) = z PR KPR 7< 1> = PR PK PO R 8( 1> = PO NTR 9( 1> = W SP K R10( 1) = SP K SE ORRll ( 1) = SP K SE GR OG ST R12< 1)-= SP K SE GRR13< 1) = SP K SE GR PP GO D SA R14< 1) = SP K SE pR15< 1)* SP K SE P SZ DA OZ R16( 1) = SP K SE PR17< 1)« TY AU NU IS R18 ( 1) = SP K SE P

LG WY
SG TE DE OE 
TY AU NW m  Tl

SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 1 = I PK
I Z KZ Z PR KPPR PK PO 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 7 * I PR
I Z KZ Z PR KP
LICZBA POŁĄCZEŃ = 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 3 = SP K SE I PK P WY
U DZ DZ I DY
I Z KZ Z PR KP
PR PK PO W SP K
SP K SE P LG WY 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 6
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 4 = SPK SE GR PP GO D SA

, SP K SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ = O
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 5 = SP K SE GR I NT OG
W DZ DZ I BY
I Z KZ Z PR KP
PR PK PO PO NT
W SP K SP K SE GR OG STLICZBA POŁĄCZEŃ = 7
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X S = S SP K SE GR
SP K SE GR NI NL S N  IM DII NL NPLICZBA POŁĄCZEŃ = 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 7 = S SP K SE GR P SG TE OE
SP K SE GR NI NL S N IM Dtl N1. NP
SP K SE P SG TE DE OE
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 8 = SP K SE GR I PK PP PZ GO P SA
W DZ DZ I DY
I Z KZ Z PR KP
PR PK PO W SP K
SP K SE GR PP PZ SP K SE GR PP GO D SALICZBA POŁĄCZEŃ » 7
WAŻONA SUMA P0LAC7EN PLA BADANEGO SCHEMATU «= 89
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1)» U DZ R 2( 3) = SP K SE GR NI NP
1) = DZ I DY R 4< 1)* S N IM DU NL ND
1)* I Z KZ R 6< 1)* Z PR KP
1) = PR PK PO R 8( 1) = PO NT
1)«= W SP K R10< 1) = SP K SE OR
1)* SP K SE GR OG ST R12< 1) = SP K SE GR PP PZ
1) = SP K SE GR PP GO D SA R14 ( 1) = SP K SE P LG WY
1) = SP K SE P SZ DA OZ R16< 1)* SP K SE P SG TE
1) = TY AU NU IS R18< 1) = SP K SE P TY AU

3. BADANY SCHEMAT:
R 1<
R 3<
R 5<
R 7(
R 9<
Rll(
R13<
R15<
R17<

SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 1 =■ I PK 
I Z KZ Z PR KP
PR PK PO 
LICZBA P0LAC7EN « 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 2 = I PR 
I Z KZ Z PR KP
LICZBA POŁĄCZEŃ « 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH PLA X 3 * SP K SEI PKP WY 
W DZ DZ I DY
I Z KZ Z PR KP
PR PK PO W SP K
SP K SE P LG WY 
LICZBA POŁĄCZEŃ = ń
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 4 = SPK SE GR PP GO D SA 
SPK SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ = OSCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 5 = SPK SE PR I NT OG
W DZ DZ I DY
I Z KZ Z PR KP
PR PK PO PO NTW S P K  SP K SE GR OG ST
LICZBA POŁĄCZEŃ ■ 7
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 6 = S SPK SEGR
SP K SE GR NI ND S N IM DU NL ND
LICZBA POŁĄCZEŃ * 1SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 7 = S SP K SE GR P SG TE OE
SP K SE GR NI ND S N IM DU NL ND
SPK SEP SG TE DE OE 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 8 = SP K SE GR I PK PP PZ GO D SA
W DZ DZ I DY
I Z KZ Z PR KPPR PK PO W SP K
SP K SE GR PP PZ SP K SE GR PP GO D SA
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7
WAŻONA SUMA POŁĄCZEŃ DLA BADANEGO SCHEMATU = 89

4. BADANY SCHEMAT:
R 1( 1)= W DZ
R 3< 2)= W I DY
R 5( 1)= I Z KZ
R 7( 1>= PR PK PO
R 9( 1)= W SP K
Rll< 1>= SP K SE GR OG ST --- ..
R13< 1)= SP K SE GR PP GO D SA R14( 1)= SP K SE P LG WY
R15< 1>= SP K SE P SZ DA OZ Rlć< 1)= SP K SE P SG TE PE OE
R17( 1)= TY AU NW IS R18< 1>= SP K SE P TY AU NW WW Tl

SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA 
I Z KZ
PP. PK PO

R 2( 1) = S SP K SE
R 4< 1) = s N IM DU
R 6( 1) = z PR KP
R 8< 1) = PO NT
R10< 1) = SP K SE OR
R12( 1) = SP K SE GR
R14 < 1) = SP K SE P
R16< 1) = SP K SE P
R18( 1) = SP K SE P
X 1 '■ I PK
Z PR KP
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5.
R 1< 
R 3( 
R 5< 
R 7< 
R 9( 
Rll < 
R13< 
R15( 
R17<

LICZBA POŁĄCZEŃ * 2
SCHEMATY RELACJI UIAZACYCH DLA X 2 = I PR 
I Z KZ Z PR KPLICZBA POŁĄCZEŃ « 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 3 = SP K SE I PK P WY 
W I DY I Z KZ
Z PR KP PR PK PO
W SP K SP K SE P LG WYLICZBA POLAC7EN = 5
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 4 = SP K SE GR PP GO D SA 
SP K SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ = O
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 5 = SP K SE GR I NT OG 
W I DY I Z KZ
Z PR KP PR PK PO
PO NT W SP K
SP K SE GR OG ST 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 6
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 6 = S SP K SE GR 
S SP K SE GR NI 
LICZBA POŁĄCZEŃ = . O
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 7 = S SP K SE GR P SG TE OE
S SP K SE GR NI SP K SE P SG TE DE OELICZBA POŁĄCZEŃ = 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 8 = SP K SE GR I PK PP PZ GO D SA 
W I DY - I Z KZ
Z PR KP PR PK PO
W SP K SP K SE GR PP PZ
SP K SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ = ń
WAŻONA SUMA POŁĄCZEŃ DLA BADANEGO SCHEMATU = 70

BADANY SCHEMAT!
1)= W DZ R 2( 2)= SP K SE GR NI NL
2)= W I DY R 4< 1>= S N IM DU NL ND
1)= I Z KZ R 6( 1)= Z PR KP
1)= PR PK PO R 8< 1)= PO NT
1)= W SP K R10< 1)= SP K SE OR
1)= SP K SE GR OG ST R12< 1)= SP K SE GR PP PZ
1)= SP K SE GR PP GO D SA R14< 1)= SP K SE P LG WY
1)= SP K SE P SZ DA OZ Rl&< 1)= SP K SE P SG TE DE OE
1)= TY AU NU IS R18< 1)= SP K SE P TY AU NU UW Tl
SCHEMATY RELACJI UIAZACYCH DLA X 1 = I PK
I Z KZ Z PR KPPR PK PO 

LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 2 = I PR
I Z KZ Z PR KPLICZBA POŁĄCZEŃ = 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 3 = SP K SE I PK P WY 
U I DY I Z KZ
Z PR KP PR PK PO
W SP K SP K SE P LG WYLICZBA POŁĄCZEŃ = 5
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 4 = SP K SE GR PP GO D SA SP K SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ = O
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH PLA X 5 = SP K SE GR I NT OG 
W I DY I Z K7
Z .PR KP PR PK PO
PO NT W SP K
SP K SE GR OG ST 
LICZBA POŁĄCZEŃ = &
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SCHEMATY RELACJI UIAZACYCH DLA X 6 = S SP K SE GR
SP K SE 6R NI NL S N IM DU NL ND
LICZBA POŁĄCZEŃ = 1 SE GR P SG TE OESCHEMATY RELACJI UIAZACYCH DLA X 7 = S SP K
SP K SE GR NI NL S N IM DU NL ND
SP K SE P SG TE DE OE 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 8 * SP K SE GR I PK PP PZ GO D U I DY I Z KZ
Z PR KP PR PK PO
W SP K SP K SE GR PP PZ
SP K SE GR PP GO D SA
LICZBA POŁĄCZEŃ = i

WAŻONA SUMA POŁĄCZEŃ DLA BADANEGO SCHEMATU = 79

R 1< 1)= W 
R 3< 2)= W 
R 5( 1)= I 
R 7< 1)= PR 
R 9< 1)= W 
Rll< 1)= SP 
R13< 1>= SP 
R15C 1)= SP 
R17 < 1)= TY

DZ R 2< 3> = SP K SE GR NI ND
I DY R 4 ( 1) = s N IM DU NL ND
Z KZ R 6 < 1) = z PR KP
PK PO R 8< 1) = PO NT
SP K R10< 1) = SP K SE OR
K SE GR OG ST R12< 1) = SP K SE GR PP PZ
K SE GR PP GO D SA R14 ( 1) = SP K SE P LG MY
K SE P SZ DA OZ R1M 1) = SP K SE P S6 TE
AU NU IS R18< 1>« SP K SE P TY AU

SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 1 = I PK
I Z KZ Z PR KP
PR PK PO 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 2 « I PR
I Z KZ Z PR KP
LICZBA POŁĄCZEŃ = 1SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 3 = SP K SE I PK P UY 
U I DY I Z KZ
Z PR KP PR PK PO
U SP K SP K SE P LG UY
LICZBA POŁĄCZEŃ = 5
SCHEMATY RELACJI UIAZACYCH DLA X 4 = SP K SE GR PP GO D SA 
SP K SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ = O
SCHEMATY RELACJI UIAZACYCH DLA X 5 = SP K SE GR I NT OG
U I DY I Z KZ
Z PR KP PR PK PO
PO NT U SP K
SP K SE GR OG ST 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 6SCHEMATY RELACJI UIAZACYCH DLA X 6 = S SP K SE GR
SP K SE GR NI ND S N IM DU NL ND
LICZBA POŁĄCZEŃ = 1SCHEMATY RELACJI UIAZACYCH DLA X 7 = S SP K SE GR P SG TE OE
SP K SE GR NI ND S N  IM DU NL ND
SP K SE P SG TE DE OE
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2SCHEMATY RELACJI UIAZACYCH DLA X 8 = SP K SE GR I PK PP PZ GO
U I DY I Z KZ
Z PR KP PR PK POU SP K SP K SE GR PP PZ
SP K SE GR PP 60 D SA
LICZBA POŁĄCZEŃ = 6

SA

D SA

UA70NA SUMA POŁĄCZEŃ DLA BADANEGO SCHEMATU * 79



- 134 -

7. BADANY SCHEMAT!
R 1< 1) = W DZ R 2< 1> = S SP K SE GR NI
R 3< 1) = DZ I DY R 4< 1) = S N IM DU NL ND
R 5< 2) = Z DY KZ R 6< 1) = Z PR KP
R 7< 1) = PR PK PO R 8< 1> = PO NT
R 9( 1) = W SP K R10< 1) = SP K SE OR
Rll( 1) = SP K SE GR OG ST R12< 1) = SP K SE GR PP PZ
R13< 1) = SP K SE GR PP 60 D SA R14 ( 1> = SP K SE P LG WY
R15< 1) = SP K SE P SZ DA OZ Rló ( 1) = SP K SE P SG TE
R17< 1) = TY AU NW IS R18( 1) = SP K SE P TY AU

SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA 
DZ I DY 
Z PR KP 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 3
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA 
DZ I ' DY 
Z PR KP 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA 
W DZ 
Z DY KZ 
PR PK PO
SP K SE P LG WY 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 6
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA 
SP K SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ = O 
SCHEMA1Y RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA 
W DZ 
Z DY KZ 
PR PK PO 
W SP K 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA 
S SP K SE GR NI 
LICZBA POŁĄCZEŃ « O 
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA 
S SP K SE GR NI 
LICZBA POŁĄCZEŃ = ł 
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA 
W DZ 
Z DY KZ PR PK PO
SP K SE GR PP PZ 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7

X 1 = I PK 
Z DY KZ 
PR PK PO
X 2 = I PR 
Z DY KZ

X 3 * SP K SE I PK P WY 
DZ I DY 
Z PR KP 
W SP K

X 4 = SP K SE GR PP GO D SA

X 5 = SP K SE GR I NT OG 
DZ I DY 
Z PR KP 
PO NT
SP K SE GR OG ST 
X 6 = S SP K SE GR

X 7 = S SP K SE GR P SG TE OE
SP K SE P SG TE DE OE
X 8 = SP K SE GR I PK PP PZ GO D SA
DZ I DY 
Z PR KP W SP K
SP K SE GR PP GO D SA

WAŻONA SUMA POŁĄCZEŃ DLA BADANEGO SCHEMATU = 86

8. BADANY SCHEMAT:
R 1< 1) = W DZ R 2< 2) = SP K SE GR NI NL
R 3< 1> = DZ I DY R 4< 1) = S N IM nu NL ND
R 5< 2) = Z DY KZ R 6( 1)« Z PR KP
R 7( 1) = PR PK PO R 8( 1) = PO NT
R 9< 1> = U SP K R10< 1) = SP K SE OR
Rll< 1) = SP K SE GR OG ST R12( 1) = SP K SE GR PP PZ
R13< 1) = SP K SE GR PP GO D SA R14( 1)Ł SP K SE P LG WY
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£^5 H = SP K SE P SZ M  0Z R1&( 1>= sp K SE p SG TE DE OER17< 1)= TY AU NW IS R18< 1)= SP K SE P TY AU NW WW Tl
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 1 = I PK
DZ I DY Z DY KZZ FR KP PR PK PO
LICZBA POŁĄCZEŃ = 3
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 2 = I PR
DZ I DY Z DY KZZ PR KP
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMA1Y RELACJI WIĄŻĄCYCH ULA X 3 = SP K SE I PK P WY 
W DZ DZ I DY
Z DY KZ Z PP KPPR PK PO W SP K
SP K SE P LG WY
LICZBA POŁĄCZEŃ = 6
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 4 = SP K SE GR PP GO D SA
SP K SE GR PP GO D SA
LICZBA POŁĄCZEŃ = O
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 5 = SP K SE GR I NT OG
W DZ DZ I DY
Z DY KZ Z PR KPPR PK PO PO NT
W SP K SP K SE GR OG ST
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 6 = S SP K SE GR
. SP K SE GR NI NL S N  IM DU NL ND
LICZBA POŁĄCZEŃ = 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 7 = S SP K SE GR P SG TE OE
SP K SE GR NI NL S N  IM DU NL ND
SP K SE P SG TE DE OE
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 8 = SP K SE GR I PK PP PZ GO D SA
W DZ DZ I DY
Z DY KZ Z PR KP
PR PK PO W SP K
SP K SE GR PP PZ SP K SE GR PP GO D SALICZBA POŁĄCZEŃ = 7
WAŻONA SUMA POŁĄCZEŃ DLA BADANEGO SCHEMATU = 95

9. BADANY SCHEMAT:
R 1< 1)= W DZ R 2< 3) = SP K SER 3< 1)= DZ I DY R 4 < 1) = S N IM
R 5< 2)= Z DY KZ R 6< 1) = Z PR KPR 7( 1)= PR PK PO R 8< 1)= PO NTR 9< 1)= W SP K R10< 1)= SP K SE
Rll ( 1)= SP K SE GR OG ST R12< 1)= SP K SER13< 1)= SP K SE GR PP 60 D SA R14< 1) = SP K SER15( 1)= SP K SE P SZ DA OZ R16< 1)= SP K SE
R17( 1>= TY AU NW IS R18( 1)= SP K SE

SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 1 = I PK
DZ I DY Z DY KZ
Z PR KP PR PK PO
LICZBA POŁĄCZEŃ s 3

GR NI ND

GR PP PZ
P LG WY
P SG TE DE OE
P TY AU NW WW Tl

SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 2 = I PR 
DZ I DY Z DY KZ
Z PR KP
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 3 - SPK SEI PKP WY 
U DZ DZ I DY
Z DY KZ Z PR KP
PR PK PO W SP K
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SP K SE P LG WY 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 6
SCHEMATY RELACJI UIAZACYCH DLA X 4 = SP K SE GR PP GO U SA 
SP K SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ = O
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 5 = SP K SE GR I NT OG
U DZ DZ I DY
Z DY KZ Z PR KP
PR PK PO PO NT
W SP K SP K SE GR OG ST
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 4 = S SP K SE GR
SP K SE GR NI ND S N  IM DU NL ND
LICZBA POŁĄCZEŃ = 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 7 = S SP K SE GR P SG TE OE
SP K SE GR NI *ND S N IM DU NL ND
SP K SE P SG TE DE OE
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 8 = SP K SE GR I PK PP PZ GO D SA
W DZ DZ I DY
Z DY KZ Z PR KP
PR PK PO W SP K
SP K SE GR PP PZ SP K SE GR PP GO D SA
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7
WAŻONA SUMA POŁĄCZEŃ DLA BADANEGO SCHEMATU = 95

10. BADANY SCHEMAT:
R 1< 1> = U DZ R 2< 1) = S SP K SE GR NI
R 3< 2) = W I DY R 4< 1) = S N IM DU NL ND
R 5< 2) = Z DY KZ R 6< 1) = Z PR KP
R 7( 1) = PR PK PO R 8 < 1) = PO NT
R 9< 1) = W SP K R10< 1) = SP K SE OR
Rll< 1) = SP K SE GR OG ST R12< 1) = SP K SE GR PP PZR13< 1) = SF K SE GR PP GO D SA R14< 1) = SP K SE P LG WYR15< 1) = SP K SE P SZ DA OZ R16 ( 1> = SP K SE P SG TE DE OE
R17< 1) = TY AU NW IS R18< 1) = SP K SE P TY AU NU UW

SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 1 = I PK
W I DY Z DY KZ
Z PR KP PR PK PO
LICZBA POŁĄCZEŃ = 3
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 2 = I PR
W I DY . Z DY KZZ PR KP
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 3 = SP K SE I PK P WY
W I DY Z DY KZ *
Z PR KP PR PK PO
W SP K SP K SE P LG WY
LICZBA POŁĄCZEŃ = 5
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 4 = SP K SE GR PP GO D SA
SP K SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ « O
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 5 = SP K SE GR I NT OG
W I DY Z DY KZ
Z PR KP PR PK PO
PO NT W SP K
SP K SE GR OG ST 
LICZBA POŁĄCZEŃ = &
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 6 = S SP K SE GR
S SP K SE GR NI 
LICZBA POŁĄCZEŃ = O
SCHEMATY RELACJI UIAZACYCH DLA X 7 = S SP K SE GR P SG TE OE
S SP K SE GR NI SP K SE P SG TE DE OE
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LICZBA POŁĄCZEŃ = 1  y
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 8 = SP K SE GR I PK PP PZ GO D ' SA 
W I DY Z DY KZ
Z PR KP PR PK PO
W SP K SP K SE GR PP PZ
SP K SE GR PP GO D SA
LICZBA POŁĄCZEŃ = 6

WAŻONA SUMA POŁĄCZEŃ DLA BADANEGO SCHEMATU = 76

11. BADANY SCHEMAT:
R 1( 1) = U DZ R 2< 2) = SP K SE GR NI NL
R 3< 2) = W I DY R 4 ( 1) = S N IM DU NL ND
R 5< 2> = Z DY KZ R 4< 1) = Z PR KP
R 7< 1) = PR PK PO R 8< 1) = PO NT
R 9< 1) = W SP K R10< 1) = SP K SE OR
Rll < 1) = SP K SE GR OG ST R12< 1) = SP K SE GR PP PZ
R13< 1) = SP K SE GR PP GO D SA R14< 1) = SP K SE P IG WY
R15( 1) = SP K SE P SZ DA OZ Rló( 1) = SP K SE P SG TE DE OE
R17 ( 1) = TY AU NU IS R18( 1) = SP K SE P TY AU NW UW

SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 1 = I PK 
W I DY Z DY KZ
Z PR KP PR PK PO
LICZBA POŁĄCZEŃ = 3
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 2 = I PR 
W I DY Z DY KZ
Z PR KP
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 3 = SP K SE I PK P WY
W I DY Z DY KZ
Z PR KP PR PK PO
W SP K SP K SE P LG WY
LICZBA POŁĄCZEŃ = 5
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 4 = SP K SE PR PP GO D SA
SP K SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ = O
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 5 = SP K SE GR I NT OG
W I DY Z DY KZ
Z PR KP PR PK PO
PO NT W SP K
SP K SE GR OG ST 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 4
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 6 = S SP K SE GR
SP K SE GR NI NL S N  IM DU NL ND
LICZBA POŁĄCZEŃ = 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 7 = S SP K SE GR P SG TE OE
SP K SE GR NI NL S N IM DU NL ND
SP K SE P SG TE DE OE
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 8 = SP K SE GR I PK PP PZ GO D SA
W I DY Z DY KZ
Z PR KP PR PK PO
W SP K SP K SE GR PP PZ
SP K SE GR PP GO D SA
LICZBA POŁĄCZEŃ = 6
WAŻONA SUMA POŁĄCZEŃ DLA BADANEGO SCHEMATU = 85

R 1< 1)= W DZ R 2( 3)«= SP K SE GR NI NP
R 3< 2)= W I DY R 4( 1)= S N IM Dll NL ND
R 5< 2)*= Z DY KZ R 1>= Z PR KP
R 7< 1)= PR PK PO R B< 1>= PO NT
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R 9< 1)= W SP K R10< 1)« SP K SE OR
R1K 1)= SP K SE GR OG ST R12< 1> = SP K SE GR PP PZR13( 1>= SP K SEGRPPGOD SA R14 < 1) = SP K SE P LG WY
R15< 1)= SP K SE P SZ DA OZ Rlć( 1> = SP K SE P SG TE DE OE
R17< 1)= TY AU NW IS R18 < 1) = SP K SE P TY AU NW WW

SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 1 = I PK
W I DY Z DY KZ
Z PR KP PR PK PO
LICZBA POŁĄCZEŃ = 3
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 2 m I PR 
W I DY Z DY KZ
Z PR KP
LICZBA POŁĄCZEŃ * 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 3 x SPK SEI PKP WY
W I DY Z DY KZ
Z PR KP PR PK PO
W SP K SP K SE P LG WY
LICZBA POŁĄCZEŃ = 5
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 4 = SPK SEGRPPGOD SA
SPK SEGRPPGOD SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ = O
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 5 = SP K SE GR I NT OG
W I DY Z DY KZ
Z PR KP PR PK PO
PO NT W SP K
SP K SE GR OG ST 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 6
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 6 = S SPK SEGR
SP K SE GR NI ND S N IM BU NL ND
LICZBA POŁĄCZEŃ = 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLAX7 = S SPK SE GR P SGTEOE
SP K SE GR NI ND S N IM DU NL ND
SP K SE P SG TE DE OE
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 8 = SPK SEGRI PKPPPZGOD SA
W I DY Z DY KZ
Z PR KP PR PK PO
W SP K SP K SE GR PP PZ
SPK SEGRPPGOD SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ - 6

WAŻONA SUMA POŁĄCZEŃ DLA BADANEGO SCHEMATU = 85

13. BADANY SCHEMAT:
R 1< 1) = W DZ R 2< 1) = S SP K SE GR NIR 3< 1) = DZ I DY R 4 ( 1> = S N IM DU NL NDR 5( 1) = I Z KZ R 6< 2) = PR KZ KP
R 7< 1) = PR PK PO R 8< 1) = PO NTR 9( 1> = W SP K R10< 1> = SP K SE ORRll ( 1) = SP K SE GR OG ST R12( 1) = SP K SE GR PP PZR13< 1) = SP K SE GR PP GO D SA R14 ( 1) = SP K SE P LG WYR15( 1> = SP K SE P SZ DA OZ Rl&< 1) = SP K SE P SG TE DE OER17< 1) = TY AU NW IS R18< 1) = SP K SE P TY AU NW WW

SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 1 = I PK 
I Z KZ PR KZ KP
PR PK PO 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 2 = I PR 
I Z KZ PR KZ KP
LICZBA POŁĄCZEŃ = 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 3 = SP K SE I PK P WY 
W DZ DZ I DY
I Z KZ PR KZ KP
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PR PK PO W SP K
SP K SE P LG WY 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 6
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 4 = SP K SE GR PP GO D SA 
SP K SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ = O
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 5 = SP K SE GR I NT OG
U DZ DZ I DY
I Z KZ PR KZ KP
PR PK PO PO NT
W SP K SP K SE GR OG ST
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 6 = S SP K SE GR 
S SP K SE GR NI
LICZBA POŁĄCZEŃ = 0
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 7 = S SP K SE GR P SG TE OE
S SP K SE GR NI SP K SE P SG TE DE OE
LICZBA POŁĄCZEŃ = 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLAX8= SPK SEGRI PKPPPZGOD SA
W DZ DZ I DY
I Z KZ PR KZ KP
PR PK PO W SP K
SP K SE GR PP PZ SP K SE GR PP GO D SA
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7
WAŻONA SUMA POŁĄCZEŃ DLA BADANEGO SCHEMATU * 80

14. BADANY SCHEMAT:
R 1< 1) = W DZ R 2< 2>= SP K SE GR NI NL
R 3< 1) = DZ I DY R 4< 1>= S N IM DU NL ND
R 5( 1) = I Z KZ R 6< 2) = PR KZ KP
R 7< 1) = PR PK PO R 8< 1)= PO NT
R 9< 1) = W SP K R10< 1)= SP K SE OR
Rll ( 1) = SP K SE GR OG ST R12< 1) = SP K SE GR PP PZ
R13( 1) = SP K SE GR PP GO D SA R14 ( 1) = SP K SE P LG WY
R15< 1> = SP K SE P SZ DA OZ R16( 1)= SP K SE P SG TE
R17( 1) = TY AU NW IS RJ 8 < 1> = SP K SE P TY AU

SCHEMATY RELACJI: WIĄŻĄCYCH DLA X 1 = I PK
I. Z KZ PR KZ KP
PR PK PO
LICZBA POŁĄCZEŃ - 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 2 = I PR 
I Z KZ PR KZ KP
LICZBA POŁĄCZEŃ.= 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 3 = SP K SE I PK P WY 
W DZ DZ I DY
I Z KZ PR KZ KP
PR PK PO W SP K
SP K SE P LG WY 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 6
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 4 = SP K SE GR PP GO D SA 
SP K SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ = O
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLAX5= SPK SE GR I NT OG 
W DZ DZ I DY
I Z KZ . PR KZ KP
PR PK PO PO NT
W SP K SP K SE GR OG ST
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7 '
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X < 1 S SPK SE GR
SP K SE GR NI NL S N  IM.DU NL ND
LICZBA POŁĄCZEŃ * 1
SCHEMATY RFLACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 7 * S SPK SE GR P SGTEOE
SP K SŁ UR NI NL S N IM DU NL ND
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SP K SE P SO TE DE OE 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI UIAZACYCH DLA X 8 = SP K SE GR I PK PP PZ BO D SA
W DZ . DZ I DY
I Z KZ PR KZ KP
PR PK PO U SP K
SP K SE GR PP PZ SP K SE GR PP GO D SA
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7
WAŻONA SUMA POŁĄCZEŃ DLA BADANEGO SCHEMATU = 89

15. BADANY SCHEMAT :
R 1< 1) = W DZ R 2< 3) = SP K SE GR NI ND
R 3< 1) = DZ I DY R 4 ( 1) = S N IM DU NL ND
R 5( 1) = I Z KZ R 6< 2) = PR KZ KP
R 7( 1) = PR PK PO R 8( 1) = PO N1
R 9( 1> = W SP K RIO ( 1) = SP K SE OR
Rll ( 1) = SP K SE GR OG ST R12< 1) = SP K SE GR PP PZ
R13< 1) = SP K SE GR PP GO D SA R14 ( 1) = SP K SE P LG WY
R15< 1) = SP K SE P sz DA OZ R16< 1> = ■SP K SE P SG TE
R17 ( 1) = TY AU NW IS R18 ( 1> = SP K SE P TY AU

SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 1 == I PK
I Z KZ PR KZ KP
PR PK PO 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 2 = I PR 
I Z KZ PR KZ KP

LICZBA POŁĄCZEŃ = 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH Dl A X 3 = SP K SE I PK P WY 
W DZ DZ I DY
I Z KZ PR KZ KP
PR PK PO W SP K
SP K SE P LG WY 
LICZBA POŁĄCZEŃ = 6
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 4 = SP K SE GR PP GO D SA
SP K SE GR PP GO D SA 
LICZBA POŁĄCZEŃ = O
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 5 = SP K SE GR I NT OG
W DZ DZ I DY
I Z KZ PR KZ KP
PR PK PO PO NT
W SP K SP K SE GR OG ST
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 6 = S SP K SE GR
SP K SE GR NI ND S N IM DU NL ND
LICZBA POŁĄCZEŃ = 1
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 7 = S SP K SE GR P SG TE OE
SP K SE GR NI NP S N IM DU NL NP
SP K SE P SG TE DE OE
LICZBA POŁĄCZEŃ = 2
SCHEMATY RELACJI WIĄŻĄCYCH DLA X 8 = SP K SE GR I PK PP P7 GO D SA
W DZ BZ I DY
I Z KZ PR KZ KP
PR PK PO W SP K
SP K SE GR PP PZ SP K SE GR PP GO D SA
LICZBA POŁĄCZEŃ = 7

WAŻONA SUMA POŁĄCZEŃ DLA BADANEGO SCHEMATU = 89
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PR03EKTOM/ANIE STRUKTURY L0GICZNE3 
RELACY3NYCH BAZ DANYCH METODĄ SYNTEZY 

PRZY UWZGLąDNIENIU ZADAŃ WYSZUKIWANIA OANYCH

S t r e s z c z e n i e

W prezentowanej pracy podjęto próbę powiązania procesu syntezy schema
tu relacyjnej bazy danych z ocenę przydatności struktury projektowanej 
bazy do rozwiązywania przewidywanych zadań wyszukiwania danych.

Punktem wyjścia przedstawionych badań Jest modyfikacja znanego z lite
ratury algorytmu syntezy Bernsteina. Wprowadzenie nowej koncepcji pokry
cia zbioru zależności funkcjonalnych zawierającego wszystkie bijekcje 
między kluczani równoważnymi pozwoliło na uniknięcie w procesie syntezy 
powtarzania operacji usuwania zależności redundancyjnych. Opracowano nowy 
algorytm syntezy wykorzystujący tę koncepcję nazwaną pokryciem dla po
trzeb syntezy.

Analizujęc proces syntezy zwrócono uwagę na możliwość uzyskania róż
nych rozwiązań dla tych samych danych wejściowych. Pokazano przy tym, że 
różne schematy mogę wymagać odmiennego rozwiązywania zadań wyszukiwania 
danych. Zaproponowano kryterium oceny różnych struktur tej samej bazy 
uwzględniające złożoność zadań wyszukiwania danych. Wprowadzenie nowego 
kryterium wymagało rozwiązania dwóch problemów:
- tworzenia wszystkich możliwych postaci schematu relacyjnej bazy danych 
dla określonych danych wejściowych,

- wyznaczanie zbiorów relacji potrzebnych do rozwiązania zdefiniowanych 
zadań wyszukiwania danych.
Pierwsze zagadnienie wymagało rozwinięcia badań własności zależności 

funkcjonalnych, które mogą zosteć wybrane do nleredundancyjnego pokrycia 
danego zbioru tych zależności. Zdefiniowano tak zwane alternatywnie re- 
dundancyjne zależności funkcjonalne i ich zbiory, wykazano, że własność 
alternatywnej redundancyjności jest relacją równoważności.

Udowodniono też między innymi, że lewe strony zależności wzajemnie 
alternatywnie redundancyjnych należą do wspólnej klasy równoważności 
kluczy względem bijekcji. Zbadane własności pozwoliły zdekomponować i 
uprościć proces tworzenia wszystkich postaci pokrycia i schematu rela- 
cyjnej bazy danych.

Dla wyznaczenia relacji potrzebnych do rozwiązania zadania wyszukiwa
nia danych wykorzystano metody stosowane w dziedzinie acyklicznych sche
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matów relacyjnych baz danych 1 częściowo relacji uniwersalnej. Opracowano 
algorytm przekształcający acykliczny hipergraf danej bazy w graf, który 
jest następnie redukowany do zbioru węzłów odpowiadających poszukiwanym 
relacjom. Metoda ta pozwala ocenić złożoność zadań wyszukiwania danych 
w rozważanej bazie i w konsekwencji wybrać schemat najlepszy spośród 
wszystkich schematów utworzonych dla przyjętych danych wejściowych.

Dodatek do pracy prezentuje proces projektowania przykładowsj bazy 
danych przy wykorzystaniu zmodyfikowanego algorytmu syntezy.

ПРОЕКТИРОВАНИЕ ЛОГИЧЕСКОЙ СТРУКТУРЫ РЕЛЯЦИОННЫХ БАЗ ДАННЫХ 
МЕТОДОМ СИНТЕЗА С УЧЕТОМ ЗАДАЧ ПОИСКА ДАННЫХ

Р е з ю м е

В работе предпринята попытка указания связей процесса синтеза схемы 
реляционной базы данных с оценкой пригодности структуры проектированной 
базы для решения намечаемых задач поиска данных.

Исходной точкой представленных исследований является модификация извест
ного по литературным источникам алгоритма синтеза Бернштейна. Введение 
новой концепции покрытия множества функциональных зависимостей содержащей 
все биекции мехду равнозначными ключами, позволило избежать в процессе 
синтеза повторения операций удаления редундантных зависимостей. Разработан 
новый алгоритм синтеза, используюций эту концепцию, называемой покрытием 
для нузд синтеза.

Анализируя процесс синтеза, обращено внимание на возможность получения 
различных решений для тех самых исходных данных. Показано подчас, что 
различные схемы могут требовать инного решения задач поиска данных.
Предложен критерий оценки разных структур той-же базы, учитывающий слож
ность задач поиска данных. Введение нового критерия требовало решения двух 
проблем:
- получения всех возможных видов схем реляционных баз данных для определён

ных входных данных,
- получения множеств зависимостей нужных для решения определённых задач 

поиска данных.
Решение первого вопроса требовало расширения исследований свойств функц

иональных зависимостей, которые могут быть выбраны для нередундантного 
покрытия данного множества этих зависимостей. Определены т.н. альтернативно 
редундантные функциональные зависимости и их множества. Показано, что 
свойство альтернативной редундантности является зависимостью эквивалент
ности. Доказано также, что левые части взаимно альтернативно редундантных 
зависимостей пренадлежат к общему классу эквивалентности ключей по отно
шению к биекциям. Исследованные зависимости позволили декомпонировать и 
упростить процесс создавания всех видов покрытия и схемы реляционной базы 
данных.

С целью определения зависимостей нужных для решения задачи поиска дан
ных, использованы методы применяемые в отрасли ациклических схем реляцион
ных баз данных и частично - универсальных зависимостей. Разработав алго
ритм преобразующий ациклический гиперграф данной базы в граф, который 
в последствии редуцируется х множеству связей соответствующим поисковым
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зависимостям. Метод этот даёт возможность оценить сложность задач поиска 
данных в рассматриваемой базе и в результате выбрать наилучшу» схему среди 
всех схем созданных по принятым исходным данным. 

В дополнении к работе показывается процесс проектирования примерной 
базы данных с использованием модифицированного алгоритма синтеза. DESIGNING OF RELATIONAL DATABASE LOGICAL STRUCTURE 

BY SYNTHESIS METHOD WITH TAKING QUERY PROCESSING INTO CONSIDERATION

S u m m a r y

The trial of connection of the relational database schema synthesis 
process with estimation of designed schema usefulness to foreseen query 
processing is presented in this paper. The starting point of presented 
Investigations was modification of the known in literature Bernstein's 
synthesis algorithm. New conception of cover of functional dependencies’ 
set was introduced. This cover - called cover for synthesis purposes - 
contains all bijections binding equivalent keys. Single process of elimi
nation of redundant functional dependencies allows to obtain 3NF relation 
schemes in new algorithm basing on the idea of this cover.

In analysis of the synthesis process there was paid attention to possi
bility of obtaining different results for the same input set of functio
nal dependencies.

It was shown in examples, that different schemata may lead to different 
query processing. There was introduced a criterion of estimation of 
different schemata of just the same database, taking computational com
plexity of foreseen query processing into consideration.

Solution of two problems is required to determine the new criterion:
- creating all possible forms database schema for input data,
- finding sets of relations needed to processing of foreseen queries.

Research of properties of functional dependencies forming a nonredun- 
dant cover were developed within the framework of the above first problem.

Alternatively redundant functional dependencies were defined. It was 
shown, that alternative redundancy is an equivalence relation. It was 
proved also, that the left sides of alternatively redundant dependencies 
belong to the same class of equivalence with regard to bijection.
These properties allowed to decompose the process of obtaining all forms 
of relational database schema.

Methods used in the area of acyclic database schemata were applied to 
find sets of relations needed to query processing. In this work an algo
rithm is presented determining these sets of relations in acyclic hyper
graph representing given database.

Cardinality of these sets is a measure of queries processing complexity 
and makes possible choise the best database schema from among all schemata 
created for given iniput set of functional dependencies.
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In the appendix there is an example of database designing process with 
the use of a program based on the new synthesis algorithm.
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