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RESUM: La validacié d’esquemes estd esdevenint un dels principals problemes de
I'enginyeria de bases de dades. Per validacié entenem el procés de comprovar si un esquema de
base de dades descriu correctament i adequada les necessitats i requeriments dels usuaris. En
aquest article presentem i analitzem sis métodes diferents que tracten la validacié d’esquemes en el
camp de les bases de dades deductives. Tots aquests métodes defineixen i comproven algunes
propietats desitjables/indesitjables que un esquema de base de dades hauria/no hauria de satisfer:
satistactibilitat de I’esquema, factibilitat d un predicat, assolibilitat d’una férmula o redundincia de
les especificacions de restriccions d’integritat.

ABSTRACT: Schema validation is becoming one of the most important problems in
database engineering. By validation we mean the process of checking whether a database schema
correctly and adequately describes the users’ intended needs and requirements. In this paper we
present and discuss six different methods handling schema validation in the deductive database
field. All these methods define and check some desirablefundesirable properties that a database
schema should/should not satisfy: schema sarisfiability, liveliness of a predicate, reachability of a

formula and redundancy of integrity constraint specifications.



1. INTRODUCCIO........ e ere e e emareanteeneeneeeemeeeenneeeeanneeenarennneenneenaernnnennnasen 4

2. NOTACIO | MARC CONCEPTUAL.....ccccccureeeeecereeereeeans S 6
2.1 Logica de Primer Ordre . oooueiiieiiiiiiieieriiieiiiiiieeriieeerseerinrersssessesessseessnsesivenss
2.2 Bases de Dades Deductives (BDID)....ciiiuuriiiiiiiiieiirreerierieereeiereosernnisstossnsnssssnses 8
2.3 Propietats de ’esquema de base de dades deductiva.......covviiiiiiiiiiinniiiiiiiiiiieennans 9

2.3.1 Satisfactibilitat (State-SAtiSIADILLY) ..ot e, 9
2.3.2 Factibilitat d’un prediCat (LiVELimess) .. .....cooiiii oo 11
2.3.3 Assolibilitat d'una f6rmula (Reachability).............ccciie et e, 11
2.3.4 Redundancia d’una restricCil A’ IMEGIILAL. .............viiii e e e 11

3. METODES DE VALIDACIO .....ccocimriiitiiecienieteeeecee ettt R

3.1 El metode de comprovacié de la satisfactibilitat de Kung [Kun84, Kun85].............. 13
311 PIAMMEJAIMIENE ...ttt e e e, 13
3.1.2 Delimitaci6 de I’ambit d’aplicaci® del IRLOUE ..............c.iviii i, 14
3.1.3 Funcionament del metode (The Tableaux APProach).. ... ..ot 14
3.1.4 Discussio del MBOE .......cuiiiiiiiii e e 16

3.2 El metode de comprovacié de la satisfactibilitat de Bry et al. [BDMS88]........ccvvnne.. 17
3.2 1 PlAntEJaAIMEnt .. ... 17
3.2.2 Delimitacid de I'ambit d’aplicacié del MEOUE ..o 17
3.2.3 Funcionament del MBLOAE ..........c...oiiiiiiiiiii e e 18
3.24 Discussio del MEIOGE ........couviiiveiiiie et 20

3.3 El metode de comprovacié de la satisfactibilitat i la factibilitat de Marqués i

(O8R5 E: 5 o] 17 K1 ) R 21
3.3.1 PLANMEJAIMENL. ... ..ottt 21
3.3.2 Delimitacié de I'ambit d’aplicacié del MEtOUe ... e 22
3.3.3 Funcionament del MELOUE ...t 22
3.3.4 Discussio del MBLOUR ...ttt e 25

3.4 Factibilitat i P-assolibilitat de predicats en Levy et al. [LMSS93].....covvvvuniinnnnnn.. 27



3.4.1 PIANMSJAION ..o e 27

3.4.2 Delimitaci6 de 1’ambit d’aplicaci® del IMEtOUE .............oeoiiii e e 28
3.4.3 Funcionament del IBLOGE. ...........ouuiiiviit e e 28
344 Discussio Al MBLOGE ......ocoviivee it e e e e 31

3.5 El métode de comprovacié de la redundancia relativa de restriccions d’integritat de

Gupta et al. [GSUW94].......... ee s ee b et sttt as s s tseneteatttrtitetrenanannnrns Ceersusaitenen 32
3.5.1 PIANIEJAMENE . . ..uoviveiiretiea ittt e e ettt e et e ettt 32
3.5.2 Delimitaci6 de I’ambit d’aplicacio del IMBLOGE ...ttt e 33
3.5.3 Funcionament del MBLOGE ....vuvveevvn ittt e e 33
3.5.4 Discussio del DNBLOAR ....ovoviviiiiiii e 34

3.6 Validacié d’esquemes de Bases de Dades Deductives en Decker et al. [DTUY6].......... 35
3.6.1 PIADGSIAMENIT ........uiiiiiiiii vttt 35
3.6.2 Delimitaci6 de I'ambit d’aplicacié del MBIOGE ............ooiiiiiiee et e 36
3.6.3 Funcionament el IBOAE ... .......uuveiiiiii e 36
3.6.4 DISCUSSIO Al MBIOAE ...t 39
CON CLUSIONS ..ottt et e e e eeraer e e e e e rae e rens 40

3 1 L 41



1. Introduccid

En aquest treball pretenem fer una analisi d’alguns dels métodes proposats per validar bases de
dades deductives durant els darrers anys. El que ens interessa saber és quins problemes volen
afrontar, com els formalitzen, quines eines utilitzen, amb quines dificultats es troben i com se’n
surten.

Perd, qué entenem per validacié?. Heus aqui dos botons:

» Validaci6 €s el procés de comprovar si un esquema de base de dades descriu

correctament i adequada les necessitats i requeriments dels usuaris [ABC82].

* Validacié €s una tasca informal i basada en la intuicié per la qual el dissenyador
experimenta amb I’esquema de la base de dades, estudia els efectes d’algunes accions i
compara llurs resultats amb les seves expectatives [LMN+93]

O sigui, per un costat tenim reqﬁeriments, necessitats i expectatives, i per ’altre tenim I’esquema
de la base de dades. Es tracta, doncs, de confrontar el coneixement informal del que és o ha de ser
el sistema i un esquema de base de dades especificat en algun llenguatge formal com, per exemple,
la logica de primer ordre. Com que no hi ha cap procediment automatic que converteixi una
especificaci6 informal de 1'usuari en un esquema amb tots els ets i uts, encara menys hi ha eines
automatiques de validacié d’esquemes. Com diu la segona definici6, el dissenyador/validador s’ha
de guiar per la seva intuicié.

Quan hom no disposa d’altra cosa que la intuicid, el que s’acostuma a fer és el prototipatge: a partir
de I'esquema (provisional) es va “farcint” la base de dades amb tot d’informacié més o menys
realista sobre el domini d’aplicacié. Ja en aquesta fase podrien apardixer problemes, com ara que la
bases de dades no admet cap dada, simplement perque hi ha definida una restriccié d’integritat que
es viola continuament. Un cop construit el prototipus, es comenga a simular el comportament
“normal” de la base de dades, per després comprovar la seva robustesa davant dels casos més
excepeionals.

Els métodes que veurem en aquest treball comproven que 'esquema de base de dades deductiva
compleixi unes determinades propietats. Podem entendre aquestes propietats com unes mesures de
la “bondat” de I’esquema, quelcom més tangible que la intuicié pura. Aquests métodes no fan
evidentment la validacié per si sols, sén simplement unes eines de suport que en un moment donat
poden ajudar al dissenyador a prendre decisions sobre I'esquema. Aquests métodes pricticament

nomes son dtils als dissenyadors que han fet I'esquema o. dit d’una altra manera, sén els que en



poden treure més profit, perqué sén ells els que han interpretat els requeriments dels usuaris i
aplicacions, saben quines decisions de disseny s’han pres i quin esquema s’ha implementat.

Sovint els autors no es posen d’acord en diferenciar el que és validaci6 del que és verificacié. Com
aregla general direm que validaci6 és tot alld que confronta un model (I’esquema) amb un altre (els
requeriments) , mentre que la verificacié comprova la correctesa del model en ell mateix. Perd aixd
tampoc serveix de gaire i algunes de les propietats que veurem cauen d’un costat o de Ialtre segons
I’autor. Per exemple, [TAL92] distingeix dos tipus de verificacid, la sintictica i la semantica. La
primera comprova que el model construit hagi utilitzat correctament les construccions, la
“gramatica”, del llenguatge d’especificacié usat. En canvi, la segona comprova que no hi hagin
contradiccions o redundancies en el model “...i estd molt a prop del procés de validacié” [sic]. Sota
aquest enfocament, les propietats d’esquema de base de dades deductiva que veurem sén
verificacié semantica.

No ens hem proposat, doncs, tragar la linia divisoria entre validacié i verificacié, simplement hem
considerat aquelles propietats d’esquema que han estat objecte d’estudi en la literatura sobre el
tema 1 que hom ha cregut que serien ftils per fer intentar comprovar a priori si la base de dades
dissenyada compleix algun dels proposits per la que fou concebuda.

Encara que ens hem centrat exclusivament en el context de les bases de dades deductives, la
validacié Obviament no €s exclusiva d’aquest camp. Inteleligéncia artificial, enginyeria del
software, sistemes d’informacid, etc, han desenvolupat les seves propies linies de recerca , sovint
convergents, sobre la validacié. Concretament, del camp de la modelitzacié conceptual de sistemes
d’informaci6 prové el primer métode que hem inclos en aquest treball, [Kun84, Kun85], ja que el
seu plantejament és clarament aplicable al mén les bases de deductives i ha estat dmpliament
referenciat pels autors posteriors. Darrerament també han aparegut en aquest camp dos treballs,
[FW95] i [CTUF96], on les propietats de validacié que es tenen en consideracié sén practicament
les mateixes que veurem. Ambdds metodes funcionen de manera semblant: defineixen les
propietats de validacié de manera declarativa en termes d’un objectiu d’un problema de
planificaci6. Aquest enfocament és similar al darrer dels metodes que analitzarem , [DTU96].

En la secci6 segiient introduirem la notacié i el marc conceptual de les bases de dades deductives,
aixi com les propietats de validacié que han estat objecte d’estudi dels diferents meétodes. A
continuacié analitzarem sis meétodes apareguts des de 1984 fins avui en dia, tots dins del camp de

les bases de dades deductives menys, com hem dit abans, el primer. Finalment, les conclusions.



2. Notacié i marc conceptual

La notacio i la majoria de les definicions s’han pres o s’han adaptat de [Das92], pel que fa ala
formalitzacié de la logica de primer ordre, i de [DTU96], per tot €l que fa referéncia a la
formalitzacié de les bases de dades deductives i de les propietats de validacié d’un esquema de
bases de dades deductives.

2.1 Logica de primer ordre

Constants:  a, b, c, a;, b, ¢, ...
Variables: X, ¥eZy X5 ¥ys 2y e
Termes:

1. Una variable o una constant s un terme.

2. Sifés un simbol de funci6 n-ari i t,,...,z, s6n termes llavors ft,....t,) és un terme.

3. Qualsevol expressié és un terme si es pot veure com una aplicacié de les dues condicions
anteriors

Si P és un simbol de predicat n-ari i z,....7, s6n termes llavors P(t,.....t,) €s una férmula atdmica o
atom o literal positiu. Un literal negatiu s una férmula de la forma —A, on A és un atom. Un atom

P(z,....1,) esta instanciat si ,,...,1, sén constants.

Formules de la 1ogica de primer ordre:

1. Un atom és una férmula

2. Si F és una férmula llavors —F és una férmula
3. Si F és una térmula i x és una variable llavors Vx F i Ix F sén férmules.

4. 81 FiG sén térmules llavors F — G, F < G, F A G, F v G s6n férmules.

wh

. Qualsevol expressié generada a partir de les quatre condicions anteriors és una férmula.
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Una ocurréncia d’una variable x en una férmula F es diu que esta lligada si Vx o 3x ocorren en F o

x esta dins de I’ambit d’influéncia de Vix o dx en F. En cas contrari, hom diu que ’ocurréncia de x

és lliure en F. Una férmula tancada és una térmula sense cap variable lliure.

Una clausula és una férmula de 1a forma;

A V.VA « L A.AL_, mz1.,nz20

on A, v..v A, &slacapcalera de la clausula i L; A...A L, €s el cos. Cada A, és un atom i cada L; és

un literal. Tota variable que ocorre en A, ,..., A, . L, ,..., L, s’assumeix que estd quantificada
universalment en tota la férmula.

Un fet és una clausula de la forma;

A« | onA é&sun atom.

Una clausula definida és una clausula de la torma:

A& B, A.AB, , n20,onA 1B, sén atoms.

Una clausula normal és una clausula de la forma:

AL, A.AL,, nz0,onAésunatomiL; és un literal.

Una clausula disjuntiva és una clausula de la torma:

A, V.VA < B, A.AB,, mz21,n20,o0nA;1iB;sén atoms

.Un objectiu normal o denegacié és una térmula de la torma:

“—~ L, A.AL,, nzl

on L, n..A L, és el cos de la denegacid i cada L, és un literal. Tota variable que ocorre en L, ...,

L, s’assumeix que esta quantificada universalment en tota la denegacid.



2.2 Bases de Dades Deductives (BDD)

Un gsquema de base de dades deductiva S és una tupla (IDB,IC) on

* IDB (Base de Dades Intensional) és un conjunt finitde clausules. Els predicats que
apareixen en els atoms de la capgalera de les clausules sén els predicats derivats o IDB.
Els predicats que apareixen en els cossos de les clausules pero no en les capgaleres sén
els predicats basics o EDB.

* IC é&s un conjunt finit de formules tancades anomenades restriccions d’integritat.

Per regla general considerarem que les clausules de IDB s6n (regles deductives) de la forma:

A/ V.VA L ALAL, mz21,n21

de manera que no permetrem que hi hagin fets sobre predicats derivats en IDB

Altres propietats que sovint s’exigeix que ha de complir IDB:
* Sense funcions: no es permet I’ocurréncia de sfmbols de funcions en les clausules

* Permissible: qualsevol variable que aparegui en una clausula ha d’océrrer en un literal
ordinari positiu del cos de la clausula.

* Estatificat: No poden haver negacions sobre predicats que siguin directament o indirecta
recursius.

Datalog s un tipus de IDB constituit per un conjunt finit de cliusules disjuntives (sense negacio) i

sense funcions.

Habitualment les restriccions d’integritat es representen en forma de denegacié. Qualsevol férmula
tancada F pot representar-se en forma d’una o més denegacions sense pérdua de generalitat:
s’expressa com < —F i llavors es transforma en un conjunt equivalent de clausules que s’inclou

dins IC, tal com descriu [L1087).

Un estat de base de dades deductiva D és un tripleta (IDB,IC.EDB) on EDB és un conjunt finit
de fets basics instanciats, és a dir, atoms instanciats de predicats basics. D també rep els noms
estat, estat de S o base de dades deductiva.




Intuitivament, el contingut de D = (IDB,IC,EDB), denotat IDB(EDB), és el conjunt dels fets
basics de EDB més les extensions calculades dels predicats derivats aplicant les regles deductives.

Intuitivament, una férmula F és certa en D = (IDB,IC,EDB) si €s pot deduir a partir del contingut
de D: IDB(EDB)+~ F.

Un estat de base de dades deductiva D = (IDB.,IC,EDB) és consistent o valid si totes les
restriccions d’integritat de IC sén certes, satisfetes, en D.  Altrament, si una restriccié d’integritat

I € IC no és satisfeta en D direm que I es violada i que D és inconsistent.

Les transicions entre estats de la BDD es realitzen mitjangant actualitzacions: una actualitzacié U

d’un estat D, = (IDB,IC,EDB,) és un conjunt bipartit U = Ins U Del de fets basics de manera

que U(D) = D, = (IDB,IC,EDB,,,). on EDB,,, = (EDB,-Del) U Ins.

2.3 Propietats de I'esquema de base de dades deductiva

2.3.1 Satisfactibilitat (State-satisfiability)

Un esquema de base de dades deductiva S = (IDB.IC) és satisfactible si existeix un estat D =
(IDB,IC.EDB) consistent.

Cal remarcar la referéncia explicita a la necessitat de que hi ha d’haver estats consistents per
considerar I’esquema satisfactible. Aquesta visié de la satisfactibilitat difereix de la visi6 “classica”

de la 1dgica, que consideraria que S seria satistactible si els conjunt IDB U IC de férmules tingués

un model. Intuitivament, un model d’un conjunt de férmules en la ldgica de primer ordre €s un
conjunt d’atoms instanciats que fan que les férmules siguin certes. Aix{, per exemple, la clausula
P(x) « —P(x) t el model M = {P(a)}. En canvi, una térmula del tipus P(x) A —=P(x) no t€ cap
model. Aplicant aquests conceptes als esquemes de BDD, ens trobariem amb models que contenen
fets sobre predicats derivats. Aquests fets “derivats” podrien no ser deduibles a partir dels fets

basics del model i, per tant, ens trobarfem amb la paradoxa de tenir informacié derivada sense
“fonament’’.
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Exemple 2.3.1:

IDB = { Boss(x) <= Works_for(x,x) A =Subordinate(x)

Subordinate(x) < Works_for(x,y) }

IC = { < Top_manager(x) A —Boss(x)

< —Top_manager(josemaria) }

A simple vista hom veu que no pot haver cap estat consistent amb aquest esquema (al cap i a la fi,
tothom que treballa per un mateix s també subordinat d’un mateix).

En canvi, M = {Top_manager(josemaria), Boss(josemaria)} és un model de IDB U IC.

Com a corol*lari de tot aixd tenim que qualsevol estat consistent és un model de IDB U IC, perd
no tots els models de IDB U IC representen estats consistents de la BDD. Només en el cas de que

IDB = &, els dos enfocaments produirien resultats equivalents.

En [BM86] és autors constaten que hi casos en que els esquemes sén (model-)satisfactibles, perd
llurs models sén infinits. Aixd es degut a la presencia d’axiomes d’infinitud en les restriccions
d’integritat,

Vx 3dy Works_for(x,y)

Vx —Works_for(x,x)

VxVy Vz Works_for(x,y) n Works_for(y,z) — Works_for(x,z
€s un exemple tipic. Donat que en realitat, en el mén de les BDD, els estats només contenen
informacid finita, els autors proposen que els esquemes no sols han de ser “només” satisfactibles
siné que cal que siguin també finitament satisfactibles, €s a dir, amb models finits. La
satisfactibilitat finita, perd, és una propietat semidecidible, en el sentit de que un algorisme que
comprovi aquesta propietat en un esquema acabard 1 retornard cert si I'esquema és finitament

satisfactible, perd en cas contrari pot no tenir una terminacié finita.

La satistactibilitat tal com I’hem definida al principi €s “finita”, ja que estd en funcié dels possibles
estats consistents 1 tot estat consistent €s finit. Amb tot, continua essent una propietat
semidecidible.
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2.3.2 Factibilitat d’un predicat (Liveliness)

Un esquema pot ser satisfactible, perd només en Iestat buit, és a dir, en aquell estat on no hi ha
cap fet basic. En aquest cas, las satisfactibilitat no aportaria gran cosa. En canvi, hom pot estar
interessat en saber si determinats predicats derivats sén “utilitzats” algun cop, és a dir, si hi ha
algun estat de la BDD on hi ha fets d’aquests predicats.

Un predicat n-ari P és factible en S = (IDB,IC) si existeix un estat consistent D =
(IDB,IC.EDB) en el que hi ha almenys un fet sobre P: P(a,,..,a,) € IDB(EDB), on a;,...a,

sdn constants.

2.3.3 Assolibilitat d’una férmula (Reachability)

Es pot entendre la assolibilitat com una extensié de I'anterior propietat. Al dissenyador no només I
pot interessar que certs predicats siguin factibles, siné que ho siguin també combinacions de dos o
mes predicats alhora. En general, el dissenyador podria voler comprovar si determinades
condicions més o menys complexes sobre els predicats de ’esquema es compleixen en algun estat
consistent de la BDD. Llavors, el que caldria veure és si aquestes condicions expressades com
térmules sén assolibles en algun estat.

Una férmula F és assolible en S = (IDB,IC) si existeix un estat consistent D = (IDB,IC,EDB)
on Féscerta: IDB(EDB)~ F.

2.3.4 Redundancia d’una restriccié d’integritat

Les restriccions d’integritat sén propietats que hom vol que es satisfacin en cada estat de la BDD.
Aixd implica que cada cop que es fa una actualitzacié, un canvi d’estat, s’han de comprovar de
nou. Encara que hagin técniques optimitzades que només tenen en compte aquelles restriccions
d’integritat susceptibles de ser “afectades” per 'actualitzacid, els tests de consisténcia sén un factor
critic en tot sistema de gestié de base de dades (SGBD). Per tant, el dissenyador ha de tenir cura a
I"hora de definir quines restriccions d’integritat vol incorporar a I’esquema. Amb les propietats que
hem vist fins ara el dissenyador pot adonar-se de si alguna restriccié entra en conflicte amb la resta
de 'esquema, provocant que aquest sigui insatistactible o que algun predicat no sigui mai factible.
Ara, del que es tracta és de saber si hi ha restriccions d’integritat supérflues, per decidir després de
quines es pot prescindir, “descarregant” aix{ al SGBD de comprovacions intils.
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Una restriccié d’integritat / € IC és absolutament redundant si és certa en cada estat de S =

(IDB,IC)

Una restriccié d’integritat /e IC és relativament redundant si és certa en cada estat consistent de

S’ = (IDB,IC-{I})

Creiem que es convenient diferenciar els dos tipus de redundincia. En el cas de I’absoluta,
clarament aquestes restriccions es poden eliminar de 1’esquema sense por de perdre consisténcia.
En canvi, aixd no estd tant clar en el cas de la redundancia relativa perqué poden haver-hi

subconjunts de IC mituament redundants i la decisié de quin descartar a vegades no és trivial.

Hom pot dubtar que el test de redundancia formi part de la validacié de I’esquema, ja que el fet de
que hi hagi redundancies en les restriccions d’integritat no “allunya” I’esquema dels requeriments i
necessitats dels usuaris, ni provoca errors de consisténcia quan la BDD ja estd funcionant. De fet,
la comprovaci6 i eliminacié de redundancies ho podrfem entendre com una optimitzacié de
I'esquema, ja que eliminant les restriccions redundants es milloraria la performance de la BDD.
Sigui com sigui, les redundancies introdueixen prou “soroll” en 'esquema com per interferir i
complicar el procés de validaci6 i, per tant, no estd de més disposar de tecniques que permetin
identificar-les.
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3. Meétodes de Validacid

3.1 El métode de comprovacié de la satisfactibilitat de Kung [Kun84,
Kun85]

3.1.1 Plantejament

L’autor proposa un “marc temporal per a Iespecificaci6 i la verificacié de models conceptuals de
sisiemes d’informacié”. De fet, més que una metodologia, Kung introdueix un llenguatge
d’especificaci6 formal amb les eines necessries per “verificar” el models que s’especifiquen amb
aquest llenguatge.

Un model conceptual consta de tres components:

1. Un conjunt de restriccions “estatiques” (stafic constraints), que és el conjunt de
restriccions d’integritat que han de satister els estats “legals” del model.

2. La descripci6 de les operacions del model, on per cada operaci6 s’ha d’especificar:
* la precondicié: la condici6é que han de satister els estats en els que s’executard
I’operacié
¢ la postcondicié: la condicié que s’ha de complir en el nou estat resultant de
I’execucié de 1’operacié
° una “assercié temporal”, que expressa una condicié que han de satisfer tots els

estats del model anteriors a I'execucié de 1"operacid

3. Un conjunt de restriccions temporals, yue expressa les condicions que tota seqiidncia

“permissible” d’operacions ha de satister.

Dins de I’ambit de discussi6 del nostre treball, només ens ocuparem del métode que utilitza Kung
per “verificar” les restriccions “estatiques”, i que ha estat referenciat per la majoria dels autors
posteriors com un dels primers intents d’establir un meétode per determinar la satisfactibilitat d’un
conjunt de restriccions d’integritat amb els mitjans de la 1dgica de primer ordre.

L'objectiu del metode de “verificacié” de les restriccions estdtiques és doble: comprovar la
satisfactibilitat del conjunt de restriccions i alhora crear un cert nombre d’estats “prototips” que
satisfacin les restriccions estatiques i que serveixin per una posterior validacié de les operacions

definides en el model.



3.1.2 Delimitacié de I’ambit d’aplicacié del métode

S = (,IC): el contingut estructural de la base d’informacié dels models conceptuals especificats

sota aquest paradigma s’expressa en les restriccions estdtiques. No hi ha predicats derivats i els
predicats basics s6n els que apareixen ens les restriccions estitiques..

Les restriccions estatiques sén férmules tancades sense sfmbols de funcions. Per exemple, les
restriccions “tot empleat guanya més de 20.000$” i “tot manager s un empleat”, s’escriurien:
sc;t (Vx) (Vy) ( E(x,y) — y >20.000 )

syt (Vx) (Fy)( M(x) = E(x,y) )

Tanmateix, I’autor ja s’adona que hi ha casos intractables en el que el seu métode no és decidible,
€s a dir, no troba una solucié en temps finit. El problema principal és la introduccié de noves
constants. Suposem que tenim una restriccié que ens diu “tota persona x treballa per a una persona
¥’ (Vx) (3y) Works _ for(x,y). Per trobar un estat que satisfés aquesta restriccid, el metode de
Kung introduiria dues constants a, i a, 1 obtindria un estat “provisional” { Works _for(a,, a,)}. Perd
tampoc no es compliria la restriccié perque a, no treballa per ningd. Llavors s’introduiria una nova
variable a,, perd tornarfem a estar igual que abans. La solucié que proposa Kung en aquest cas no
¢s limitar el tamany dels dominis (dominis finits), siné reintroduir les constants que ja existeixen.
En aquests casos, doncs, Iautor recomana substituir el quantificador existencial, especialment
quan esta darrera d’un d’universal, per un nou quantificador, 3!, que reintrodueix les constants
preexistents. Per tant, la nova restriccié estitica seria  (Vx)(3'y) Works_ for(x,y) i

{Works_for(a,, a,)} un estat “legal”.

3.1.3 Funcionament del métode (The Tableaux Approach)

El metode funciona amb la presumpcié de que les restriccions estitiques no tenen (Vx)...(3y) o

(3!x) ... (3y), que obliguin a la introduccid recursiva de noves constants .

El metode es basa en el procediment de demostracié de teoremes mitjancant “tableaux” (taulers)
analitics. A partir del conjunt inicial de férmules (en aquest cas, les restriccions estatiques) es van
generant noves férmules aplicant regles de transformacié sintictica, tot construint un arbre de
derivaci6. Si en totes les branques generades apareix una férmula que contradiu alguna de les
anteriors, llavors el conjunt inicial de férmules és insatisfactible. Altrament, si després d’haver
esgotat totes les transformacions possibles encura resta alguna branca “oberta”, el conjunt de
férmules inicial és satisfactible



3.2 El métode de comprovacio de la satisfactibilitat de Bry et al. [BDM88]
3.2.1 Plantejament

Donat un esquema de BDD S = (IDB,IC), els autors proposen un metode per comprovar la
satisfactibilitat finita tot construint un conjunt tinit de fets, un prototip de BDD, que satisfaci totes
les restriccions d’integritat.

Com hem dit, el problema de comprovar la satisfactibilitat finita és semidecidible i, per tant, el
métode que presenten pot no acabar mai si IC conté “axiomes de infinitud”.

3.2.2 Delimitacié de 1’ambit d’aplicacié del metode

IDB és un conjunt finit estratificable de clausules normals permissibles.

IC és un conjunt finit de férmules tancades, sense simbols de funcions i amb quantificacié
restringida, és a dir, les (sub)férmules quantificades només poden ser d’una d’aquestes dues
formes:

AxiK X [AtAL AAwnA Q)

VXK Xn [-A1VL vV —An v Q]

onA,...,A, son atoms, cada variable x; ocorre almenys en un A, i O €s cert o fals o alguna

subformula on totes les x; que hi apareixen son lliures.

Les restriccions d’integritat amb quantificacid restringida sén independents del domini. Aixd
implica que no es puguin expressar restriccions d’integritat del tipus “tothom treballa per algd”,
Vx dy Works_for(x,y), que afecten a tot el domini de la BDD. En canvi, la restriccié “tothom que
treballa per a un mateix té€ algd altri treballant per ell” que ja haviem vist en Pexemple 3.1.2, sf que
s independent del domini:

Vx [—-;Works _ for(x,x)v 3y (Works _ for(y,.x) Ay # x)]



3.2.3 Funcionament del métode

Com ja hem dit, el metode intenta construir un conjunt finit de fets instanciats, un prototip de BDD,
per tal demostrar la satisfactibilitat de S. Per construir el prototip, els autors combinen dos
tecniques:
1. la “reparacié” de les restriccions d’integritat violades mitjangant la insercié de nous fets
en el prototip en construccio i
2. la detecci6 de quines restriccions d’integritat sén violades quan s’insereix un nou fet en
el prototip

Inicialment, el prototip de BDD no conté cap fet. En molts casos ja es satisfaran totes les
restriccions d’integritat, sobretot quan aquestes només expressen dependéncies funcionals o multi-
avaluades.

Perd si hi ha restriccions violades llavors es posa en marxa tot ¢l procés de reparacié/deteccié de
violacions/reparaci6/detecci6 de violacions/reparacid/... fins que no es detecten noves violacions o
no es pot reparar una violacié... 0 no s’acaba mai. El procediment funciona sota “backtracking”: en
molts casos hi més d’una alternativa per reparar una restriccid, se n’escull una i es continua, perd
més endavant hi ha una violaci6 irreparable i s’ha de tornar enrera, desfer les insercions fetes des
d’aquell punt i escollir una altra alternativa. Cal esgotar totes les possibilitats abans de concloure
que I'esquema €s insatisfactible.

Cada reparacid, insercié d’un nou fet en el prototip, pot induir noves violacions de restriccions
d’integritat. Per evitar tornar a comprovar de nou totes les restriccions, el meétode aplica una t&cnica
que només € en compte les restriccions “rellevants”, les que s6n “potencialment” violables per la
reparacid. Per determinar aquestes restriccions rellevants cal tenir en compte no només el fet que
s’ha inserit com a reparacid, si no també els possibles tets “induits” per aquest, és a dir, els nous
fets derivats resultants d’avaluar IDB sobre el prototip actualitzat.

Per reparar una restricci6 violada, es miren quins s6n els literals positius de la restriccié que encara
no estan en el prototip , els candidats a possibles reparacions. Aquests literals poden estar
instanciats totalment o parcial, o no estar-ho gens. Com en el cas de [Kun84, Kun85], abans
d’introduir una nova constant, s’intenta aprofitar les que ja apareixen en el prototip, perd, a
diferéncia d’aquell metode, si aquesta solucié falla es genera una constant nova.
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Exemple 3.2.1:

IDB =
IC = { Vx [-.W0rks_ for(x,x)v dy (Works _ for(y,x) Ay # x)],
dx Works _ for(x, x) }

1. S’inicialitza el prototip D, = &
2. Es comproven les restriccions d’integritat avaluant-les contra D,,. La segona restriccio,

dx Works_for(x.x), es viola.

3. Es genera un reparaci6é U = {Works_for(a,a)} que actualitza el prototip D,=D,uU.

4. Es Comproven quines restriccions sén ‘“rellevants” per la actualitzacié U =
{Works_for(a,a)}. La primera restriccié té un literal, =Works_for(x,x), unificable amb
U.

5. Es genera una “instdncia”, I, de la restriccié rellevant resolent la restriccié amb la
reparaci6 U, I = 3y (Works _ for(y,a) A y # x).

6. S’avalua I contra D, i es comprova, que, efectivament, es viola.

7. Es repara [ inserint un atom del tipus Works_for(y,a).

8. Abans de generar una nova variable per a y, es mira si en el prototip existeix un
atom unificable amb el que estem buscant. Existeix, Works_for(a,a), pero si es
substitueix y per a, es provoca en una contradiceid (a # a).

9. Es genera una nova constant, b, tal que U’ = {Works_for(b,a)}.

10. Final: no hi ha cap restriccié rellevant respecte U’ = {Works _for(b,a)}. S és
satisfactible perqué hem aconseguit generar un prototip on es satisfan les restriccions
d’integritat. D, = {Works_for(a,a), Works_for(b,a)}.
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3.2.4 Discussiéo del métode

Els autors assenyalen que lur me&tode és consistent i complet per la satisfactibilitat finita. Cal fer
notar, perd, que aquesta satisfactibilitat finita es vista des del punt de vista de la teoria de models,
en ¢l sentit que apuntavem en I’apartat 2.3.1.

Aixd queda palés en el fet de que quan es fan reparacions de restriccions violades, s’insereixen
aquells atoms instanciats que unifiquen amb els literals positius de la restriccié, que sén
responsables de la seva violaci6 al no estar presents encara en el prototip. Aquest dtoms instanciats
poden ser tant a fets EDB com predicats IDB instanciats, malgrat que aquests no siguin derivables
aplicant llurs regles de deducci6 sobre els fets EDB. Per tant, el prototips que construeix el métode

son models de IDB U IC, perd no necessariament estats consistents de 1la BDD.



3.3 El métode de comprovacio de Ila satisfactibilitat i Ia factibilitat de
Marqués i Casamayor [MC93]

3.3.1 Plantejament

Els autors defineixen un esquema de BDD com una tupla (BP,Cl) on

* BP €s un conjunt {Bp,(x,;,....x,,), ... Bp,(x,,...x,,)} d’esquemes de predicats
basics, on cada x; €s una variable.

e Clés un conjunt de clausules disjuntives positives (Cl = IDB U IC).

A partir d’aquf es defineixen un seguit de propietats sobre I'esquema de BDD S = (BP,Cl):

1. S és un esquema consistent < Cl és consistent

2. S és un esquema no trivialment consistent < {3x,,,....x,, Bp,(x,,,....x,,) v ... v 3x_,

ceesXy B, (X, p00%,,) 1 W Cl €s un conjunt consistent de clausules.

3. S €s un esquema fortament consistent & {3x,,,....x,, Bp,(x;..0x,,) A . A 3x,,,

oo Xy, BD,(X,500x,,) ) O Cl €s un conjunt consistent de clausules.

]

4. Sigui P un subconjunt no buit de BP. S ¢s un esquema P-consistent < Ui{Ex,-],.. x

Bp(x;,....x;) | Bp(x;,....x;) € P} U Cl és un conjunt consistent de clausules.

La primera propietat interpreta la consistencia de 'esquema des del punt de vista “classic” de la
l0gica. La segona propietat va més enlld i vol que al menys hi hagi un fet instanciat d’un predicat

basic de I'esquema o, el que és el mateix, vol obtenir un estat vilid no buit.

SiP = {Bp(x;,....x;)}, un sol predicat basic, llavors la P-consisténcia de S seria equiparable a la
factibilitat del predicat Bp,. La consisténcia forta i la P-consisténcia amb més d’un predicat podrien

veure’s com a casos particulars de la assolibilitat d una térmula F.

Per a comprovar aquestes propietats els autors no construeixen un prototip de BDD, siné que a
partir de I’esquema 1 de la propietat que es vol validar sobre aquest, es construeix una teoria de
pnimer ordre, un conjunt de clausules disjuntives. que es verifica mitjangant un demostrador de

leoremes.



3.3.2 Delimitacié de I’ambit d’aplicacié del metode

Cl €s un conjunt de clausules disjuntives positives A, v ... VA, ¢« B, A .. AB oncadad, B, és

un atomin=20,m=0, n+m = 1.

Malgrat que, des d’un punt de vista ldgic, les clausules normals i les disjuntives positives sén
sintacticament equivalents, com ara

C,= Female(x) < Person(x) A —Male(x) C,= Female(x) v Male(x) < Person(x)

semanticament son diferents ja que no hi pot haver cap predicat basic de BP que aparegui en la
capgalera d’una clausula.

Sota aquest formalisme, les restriccions d’integritat s6n un cas particular de clausula disjuntiva:

<~ B,A...AB ,onmz21.

Tampoc res no impediria tenir clausules del tipus A, v ... VA, < onn 2 1, el significat de les

quals, en un context de BDD i tenint en compte que A, ...A, s6n predicats derivats, no s’explica.

3.3.3 Funcionament del métode

El procediment de validacié de cadascuna de les propietats consta de dues fases. En la primera, a
partir de I’'esquema i de la especificacié de la propietat es construeix un nou conjunt de clausules
disjuntives positives, de tal manera de que si es demosira que aquesta conjunt és consistent, llavors
I'esquema acompleix la propietat. La segona fase &s. precisument, comprovar que aquest conjunt
€s consistent i per fer-ho s’utilitza un métode de relutacié que intenta demostrar la inconsisténcia

del conjunt de clausules i que no és altra cosa que un demostrador de teoremes.

Els autors disposen de dos demostradors de teoremes basats en el principi de resolucié lineal
anomenats SLT-ALL i SLT-POS, que s6n extensions de la SLD-resolucié per poder tractar amb
clausules disjuntives positives. SLT-POS és una versié pensada per funcionar més eficientment
quan hi ha poques clausules que tenen disjuncions en la capgalera, mentre que SLT-ALL és
recomanable pel cas més general. Ambdds metodes sén complets 1 consistents per demostrar la

(in)consisténcia d’una conjunt de clausules.



Exemple 3.3.1:

BP = { Parent(x,x,), Male(x;), Female(x,) }

Cl = { Sibling(x,y) <~ Parent(z,x) A Parent(z,y)
Brother(x,y) v Sister(x,y) < Sibling(x,y)
¢ Brother(x,y) A Female(x)

« Sister(x,y) A Male(x)
« Brother(x,x)

<« Sister(x,x) }

Suposem que P = {Parent(x,.x,)} i que volem comprovar la P-consisténcia de I’esquema anterior.
Segons la definicié donada més amunt, I'esquema serd P-consistent ssi {3x,x, Parent(x,x,)} U
Cl és consistent:

1. A partir d’aquesta definici es genera una teoria T:

¢ se “skolemitzen” els esquemes de predicats basics substituint cada variable
diferent per una constant diferent

e cs substitueix cada < B, A ... A B, per Inconsistent <~ B, A ... A B, on

m

Inconsistent €s un predicat que no pertany a ’esquema.
T={ Cl.  Parent(ab)
C2.  Sibling(x,y) < Parent(z,x) A Parent(z,y)
C3.  Brother(x,y) v Sister(x,y) < Sibling(x.,y)
C4.  Inconsistent < Brother(x,y) A Female(x)
C5.  Inconsistent < Sister(x,y) A Male(x)
C6.  Inconsistent <— Brother(x.x)

C7.  Inconsistent < Sister(x.x) }

2. Es demostra la consistencia de T per refutacié: si T U {«Inconsistent } t& &xit, llavors

T ¢€s inconsistent. En cas contrari, T és consistent i 'esquema és P-consistent.



«Inconsistent
i C7
« Sister(x.x)
| pm
Brother(x,x) <« Sibling(x.x)
| pm

Brother(x,x) < Parent(z.x) A Parent(z.x)

| Cl o {xb, z/a)

Brother(b,b)
| 6 ()
Inconsistent
l —Inconsistent
O

En aquest exemple, el procediment deriva la clausula buida i, per tant, ’'esquema no és P-
consistent respecte a P = {Parent(x,,x,)}.

Un procediment analeg seguirfem per comprovar la consist®ncia no trivial de I'esquema de
I'exemple 3.3.1. En aquest cas, la nova teoria que es generaria seria:
T = { C’1.  Parent(a,b) v Male(c) v Female(d)
C'2.  Sibling(x,y) <= Parent(z,x) A Purent(z,v)
C’3.  Brother(x,y) v Sister(x,y) < Sibling(x.,y)
C’4.  Inconsistent < Brother(x,y) A Female(x)
C’5.  Inconsistent < Sister(x,y) A Mule(x)
C’6. Inconsistent < Brother(x,x)

C’7. Inconsistent < Sister(x.x) |}
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T’ é&s consistent = I’esquema és no-trivialment consistent = 1'esquema €és consistent. En canvi,
I'esquema 3.3.1 no és fortament consistent, ja que hem demostrat que existeix almenys un

subconjunt P < BP ,P # &, tal que I’esquema no és P-consistent.

3.3.4 Discussio del metode

Com hem vist, els dos primers métodes de validacié que haviem estudiat fins ara només s havien
preocupat de la satisfactibilitat/consisténcia de 1’esquéma de BDD. Una de les aportacions [MC93]
ha estat ampliar ¢l ventall de propietats que caldria validar i proporcionar un metode comd per a
tractar-les de manera uniforme. Es evident que les quatres propietats esmentades estan estretament
relacionades entre elles, perd no deixa de ser un encert introduir propietats tant interessants com la
consistencia no trivial i 1a P-consisténcia.

Pel que fa al metode en si, €s consistent i complet, ja que ho $6n els demostradors de teoremes que
utilitzen com a procediments de refutacié i, també, pel fet que la skolemitzacié dels esquemes de

predicats basics preserva la consisténcia (o inconsisténcia) de la teoria generada.

Precisament aquest punt de la skolemitzaci6 dels esquemes de predicats basics ens hauria de sobtar
una mica. Hem vist en els metodes precedents que la introduccié de noves constants per substituir
variables era un veritable handicap en determinats casos. En canvi en [MC93] sembla que
solucionin la qiiestié de forma expeditiva: per cada variable diferent, una constant distinta. En
alguns casos, per0, si introdufssim la igualtat la cosa no aniria tant bé. Heus aqui un exemple
senzill:

BP = {Works_for(x,.v,)}

Cl = {« Works_for(x,y) A x # y}

En aquest cas, el meétode trobaria que I'esquema no &s no-trivialment consistent, quan
{Works_for(a,a)} podria ser un estat no buit pertectament vilid.

La introduccié de relacions d’igualtat/desigualtat podrien distorsionar alguns resultats, perd, en
canvi, quan es tracta de comprovar “només” la consistencia de I’'esquema, que era precisament el
Unic que comprovaven els metodes precedents, no s’utilitzen en cap moment els esquemes de
predicats basics ni, per tant, la skolemitzacié. Es més, el procediment de refutacié de CI, que és tal
com es comprova la (in)consist®ncia de l’esquema, en cap moment necessita instanciar cap
variable.



Tot aixd €s en bona part possible gracies al fet de que les restriccions d’integritat, tal com han estat
definides, no poden tenir literals negatius en els cossos de les clausules. No es poden definir,

doncs, restriccions com les que expressen dependéncies entre de predicats basics (exemple: Vxy

Mother(x,y) = Female(x), on Female(x) i Mother(x,y) sén predicats basics). Evitant aquest tipus

de restriccions d’integritat, els autors s’estalvien molts problemes, perd perden poténcia i
expressivitat. Un corolelari de tot aixd és que la major part de les vegades els esquemes basats en el
formalisme de [MC93] seran consistents, i, per tant, satisfactibles en 1’estat buit.
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3.4 Factibilitat i P-assolibilitat de predicats en Levy et al. [LMSS93]
3.4.1 Plantejament

Els autors no tenen un concepte d’esquema de BDD tal com els que hem vist fins ara. Llur punt de
vista estd enfocat principalment a tot el que fa referdncia a les consultes contra la BDD. Contra la
BDD es poden definir tantes consultes com es vulgui. Una consulta P és un programa -conjunt de
clausules- on hi ha un predicat IDB que és el predicat de consulta Q (query predicate). Els resultat
d’una consulta P contra una estat de la BDD D, P(D), i és el conjunt de tots els fets resultants
d’aplicar P sobre D i que es poden unificar amb Q. Consultes diferents tenen predicats IDB
distints.

Sota aquest paradigma els autors defineixen dues propietats:

1. Un predicat IDB R d’una consulta P &s satisfactible si existeix un estat de la BDD D en
el qual P(D) obté almenys una instanciacié de R (un fet sobre R).

2. Sigui W(e,...,,) un atom d’un predicat EDB o IDB on cada ¢, pot ser una variable o

una constat. L’atom W(q,,...,c,) s P-assolible (query-reachable) si existeix un estat de

la BDD D en el que una instanciacié completa d’aquest atom participa en el cilcul del
predicat de query Q.

Per integrar aquest enfocament en el nostre concepte d’esquema de BDD només caldria considerar
les diferents consultes com a subconjunts disjunts de ’esquema total de la BDD. D’aquest manera,
la propietat que els autors anomenen satisfactibilitat €s clarament equiparable al concepte de
tactbilitat d’un predicat en un esquema de BDD. perd aplicant-ho només als predicats IDB. La
segona propietat s més especitica 1 la podrfem entendre com una forma d’estudiar les
interrelacions entre predicats i/o fets.
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3.4.2 Delimitacio de I’ambit d’aplicacié del metode

Els autors, prenent com a base els programes datalog -conjunts finits de clausules definides sense
funcions-, estudien les propietats anteriors en funcié de dues possibles “extensions” al datalog: la

negacio i els predicats aritmetics de comparacid (#, =, <, <). Els resultats sén els segiients:

¢ La satisfactibilitat d’un predicat IDB i la P-assolibilitat d’un atom sén problemes
decidibles pel que fa a consultes datalog amb predicats de comparacié i negaci6
restringida als predicats EDB.

¢ Idem amb respecte a consultes datalog amb predicats EDB unaris i negaci estratificada
tant per predicats EDB com IDB.

* La satisfaciibilitat d’un predicat IDB i la P-assolibilitat d’un atom sén problemes

indecidibles quan s’apliquen a extensions del datalog més amplies.

En aquest enfocament centrat en consultes no hi ha, o no es tenen en consideracid, restriccions

d’integritat (IC = ).

3.4.3 Funcionament del meétode.

Els autors proposen un métode per comprovar la P-assolibilitat que van adaptant a mesura que van
ampliant el datalog amb les extensions que volen estudiar, fins arribar a les conclusions que hem
vist en I’apartat anterior. La satisfactibilitat d’un predicat la podem considerar un sub-producte del

metode ja que es pot comprovar en les primeres fases.

En aquest context sense restriccions d’integritat i fortament orientat a les consultes, no és
d’estranyar que aquest métode tampoc intenti construir un prototip de BDD, encara que en la
definicié de les propietats que es volen validar s’expliciti que almenys hi d’haver “un estat de la
BDD D ” on aquestes es compleixin.

En linies generals, el métode intenta construir un arbre de derivacié (query-tree) que partint del
predicat de consulta Q arribi als predicats EDB que, en darrera instancia, sén la base dels possibles
resultats de Q. Per fer-ho s’hauran de “desgranar” els cilculs intermedis: els predicats IDB i lurs
regles de derivacié. Les dificultats apareixen quan hi ha recursiviiat, negacié i predicats de
comparacio.



Exemple 3.4.1:

P= { Cl. Works_for(x,y) <« Boss(x,y)

C2. Works_for(x,y) <~ Boss(x,z) A —Staff(x) A =Staff(z) n Works_for(z,y)

C3. Q(x.,y) «— Works_for(x,y) A Staff(y) A —Boss(x,y) }

Predicats IDB: Q(x,y) 1 Works_for(x,y)
Predicats EDB: Boss(x,y) 1 Staff(x)
Predicat de consulta: Q(x,y).

Construccié del guery-tree:

1.

2.

P?

Generaci6 dels EDB-labels: A cada predicat IDB 1i associen els predicats EDB necessaris
per calcular-lo. Perd només podem associar-1i aquells predicats EDB les variables dels
quals apareixen també en el predicat IDB. Per trobar els EDB-labels d’un predicat IDB
cal tenir en compte els EDB-labels dels altres predicats IDB que puguin apargixer en el
cos de les seves regles de definicio:

Cl: es genera el EDB-label L1 = [Works_for(x,y), {Boss(x,y)}]
C2: utilitzant L1 es genera L2= [Works_for(x,y), {=Staff(x)}]

utilitzant L2 (C2 és recursiva) es & L3 = [Works_for(x,y), {—Staff(x)}].
L2 1 L3 sén isomorts: no es generaran més EDB-labels per a
Works_for(x,y)

C3: utilitzant L1 es genera L4 = [O(x.y), {Boss(x,y), Staff(y), =Boss(x,y)}].
L4 és inconsistent: no es té en compte.

utilitzant L2 es genera L5 = [Q(x.y), {=Staff(x), Staff(y), —Boss(x,y)}]

Rescriptura de P substituint els predicats IDB i llurs regles fent totes les combinacions
possibles amb els EDB-labels consistents que s’han trobat (L1,L2 i L5):

= { C1":Works_for*'(x,y) < Boss(x,y)

C2’,:Works_for**(x,y) < Boss(x,z) A =Staff(x) A —Staff(z) A Works_for* (z,y)
C2’:Works_for**(x,y) < Boss(x,2) n —Staff(x) A =Staff(z) A Works_for**(z,y)

C3: Q”(x,y) “— Works_for“(x,y,) A Staff(y) A =Boss(x,y) }

-9 -



3. Generacié del query-tree per a P’: a partir del predicat de consulta generarem un arbre de
tal manera que per cada predicat IDB generem tants subarbres com regles de derivacié el
defineixin. L’objectiu es que a les fulles de I'arbre apareguin els predicats EDB, perd
poden haver-hi també predicats IDB si llurs subarbres ja han estat expandits:

QLS(X,_Y)

C3

N T

Works_for**(x, y) Staff(y) —Boss(x,y)

T

c2, | c2’,

Boss(x,z) =Staff(x) —Staff(z) Works_for*'(z,y) Boss(x,z) =Staff(x) =Staff(z) Works_for*(z,y)

cr

|

Boss(z,y)

o Test de satisfactibilitat: Un predicat IDB és satistactible respecte a una consulta P si li pot
generar almenys una EDB-label consistent en la primera fase del métode. En Pexemple, tant
Q(x,y) com Works_for(x,y) s6n satistfactibles.

Noteu que amb
C27". Works_for(x,y) <= Boss(x,z) A =Staff(z) A Works_for(z,y)

una EDB-label hagués estat L2’ = [Works_for(x,y), &), també consistent.

* Test de P-assolibilitat: Un atom és assolible respecte a una consulta P si es pot unificar almenys

amb un dels nodes del query-tree generat a partir de Q. Staff(a), —Staff(b), Works_for(x,c) sén

exemples d’atoms assolibles respecte a P. En canvi, =Works_for(z,y) no és P-assolible.



3.4.4 Discussio del meétode

El principal problema que li veiem a [LMSS93] no és tant del métode com de 1’enfocament que en
fan els autors. El fet de no considerar restriccions d’integritat creiem que li treu bona part de la
“gracia”, quan ja molts sistemes comercials (relacionals) incorporen mecanismes per a llur
tractament.

Tanmateix, voldriem remarcar una de les aportacions dels autors, que no és altra que el concepte de
P-assolibilitat (query-reachability), que cap autor ni anterior ni posterior ha tingut en consideracid.
Potser la P-assolibilitat més que un problema de validacié (eficcia) planteja una tema d’
optimitzacié (eficiéncia): De que ens serveix mantenir informacié (fets) sobre determinats predicats
si després potser no s’utilitzard mai en cap aplicacid?

i
)
-
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- 3.5 El métode de comprovacié de la redundancia relativa de restriccions
d’integritat de Gupta et al. [GSUW94]

3.5.1 Plantejament

La intencié dels autors és proposar un seguit d’estratégies que permetin fer els tests de consisténcia
d’una BDD el més eficients possibles, tot minimitzant els accessos a les dades emmagatzemades,
especialment si aquestes 'sén remotes (BDD distribuides). Del que es tracta és explotar el
coneixement aprioristic sobre les restriccions per tal d’assegurar llur satisfaccié sense haver de fer-
ne una avaluacié completa. Per tant, els autors proposen un seguit de tests que intenten comprovar
la satisfaccié de les restriccions amb un minim d’informacié. Si el test té &xit, les restriccions es
satisfan, si no, s’aplica un altre test que utilitzi més informacio.

El test que s’ha d’efectuar abans que tots utilitza “només” la informacié de I’esquema: donat un
conjunt de restriccions d’integritat IC, es tracta de veure quines sén les restriccions que es satisfan
sempre que es satisfacin totes les altres i que, per tant, no caldrd comprovar cada cop que
s’actualitzi la BDD. D’aquesta manera, els autors identifiquen la propietat de subsumpcié d’una
restriceid per altres restriccions: Sigui J una restriceié d’integritat i C = {/,,...,1,} un conjunt de
restriccions d’integritat, direm que C subsumeix 7 , o que / es subsumida per C, si sempre que es
viola / hi ha almenys una /; que també es viola.

La subsumpcié de restriccions pot ser una altra manera d’entendre la redundincia relativa d’un

restriccié d’integritat, perd enfocant-ho des del punt de vista de la violacié de la restriccié: una

restricci6 d’integritat [; € IC és relativament redundant si IC-{/;} subsumeix I.

El métode que els autors proposen per la comprovacié de la subsumpcié de restriccions €s
expressar aquesta propietat en termes d’un problema de conteniment de consultes, query
containment, iresoldre’l amb les técniques existents.

Siguin P, i P, dos consultes, conjunts finit de clausules, amb un mateix predicat de consulta Qi un

estat arbitrari de la BDD D. Direm que P, esti contingut a P,, P, =* P, si totes les respostes a P,

contra D respecte Q ho s6 també a P,: U, {Qo. | 0o, e P} < U, {Qo, | Qo e P,D)},

on Qo, €s una instanciacié de 0 i P (D) és (el fixpoint minim de) I'avaluacié (bottom-up) de P,

sobre D.



3.5.2 Delimitacié de I’ambit d’aplicacié del meétode

Les limitacions sobre el tipus de clausules que conformen tant IC com IDB depenen de I’estat de
I’art en query containment, ja que aquest és encara un camp de recerca obert.

Els resultats coneguts fins ara sén:

¢ El conteniment de dos programes datalog sense negacié i que no siguin recursius tots
dos alhora és un problema decidible

¢ Altrament, s indecidible

» Existeix una propietat suficient perd no necessiria del query containment que és

Vuniform containment que és decidible per a programes datalog recursius.

¢ Hi ha algorismes no complets per comprovar 'uniform containment en programes

datalog amb negacié estratiticada.

3.5.3 Funcionament del métode

Per expressar la propietat de subsumpci6 de restriccions en termes d’un problema de query
containment necessitem definir o transformar les restriccions d’integritat en forma de clausules

normals definint un mateix predicat O-ari que no pertany a IDB, tal com es feia a [MC93]:

Inconsistent <~ L, An...A L,

on L; és un literal positiu 0 negatiu corresponent a un predicat EDB o IDB. D’aquest manera,
Inconsistent fa una mica les funcions d’un predicat de consulta.

C=1{l,...1,} subsumeix I & {I'} UIDB < C’ U IDB respecte Inconsistent,onI’ i C’ sén

el resultat d’aplicar la transformaci6 abans esmentada sobre /1 C, respectivament.

Els autors expliquen com transformar un problema de subsumpcié de restriccions d’integritat en un
problema de conteniment de consultes, perd no expliquen com funciona aquesta t&cnica, entre
altres coses perque la implementaci6 i resultats concrets varien segons els tipus de clausules amb
les que es vulgui treballar 1 les possibles extensions que es vulguin incorporar, com ara els

predicats aritmetics de comparacid. Per a un major aprofundiment en el tema recomanem la lectura
de [ST95]. Tanmateix i en general, podem dir que els metodes que volen comprovar que P, <° P,

treballen en dues tases quan no hi ha negacié:

[
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1. A partir de P, es genera un prototip de BDD D, de tal manera que existeix una instancia

positiva Qo que pertany a P,(D).

2. Si Qo e P,(D) llavors P, c° P,

Exemple 3.5.1:

IDB = { Staff_manager(x) < Boss(y,x) A Staff(y) }

IC = { 1,: < Boss(x,y) A Staff_manager(x)

I,: < Boss(x,y) A Staff (x) }

1C’ = { I'):  Inconsistent < Boss(x,y) A Stuff_manager(x)
I'y: Inconsistent < Boss(x,y) A Staff (x) }
e {I,} subsumeix /,: {I'}yulbB < {I',} vIDB

1. Generem el prototip D = { Boss(a,b), Boss(c,a), Staff(c)} de tal manera que

({1’1}'u IDB)(D) = { Boss(a,b), Boss(c,a), Staff(c), Staff_manager(a), Inconsistent}
2. Inconsistent € ({I’,} W IDB)(D) = { Boss(a,b), Boss(c.a), Staff(c), Inconsistent}

e {/,} no subsumeix /,: {I,}yulbB <« {I',} UIDB

3. Generem el prototip D = { Boss(a,b), Stuffia)} de tal manera que

({7’,} v IDB)(D) = { Boss(a,b), Staff(a), Inconsistent}

4. Inconsistent ¢ ({I’,} v IDB)(D) = { Boss(a,b), Staff(a), Staff_manager(b)}

3.5.4 Discussio del meétode

Tal com argumentavem en el cas de [MC93], el fet de poder definir restriccions d’integritat amb
literals negats augmenta tant la poténcia expressiva de la BDD com la nostra dificultat en solventar
¢ls problemes que plantegen. Per desgricia, I'estat de lart del query containmenr €s bastant
descoratjador pel que fa a I'ds de la negacid.



3.6 Validacio d’esquemes de Bases de Dades Deductives en Decker et
al. [DTU96]

3.6.1 Plantejament

Partint de la premissa que la validaci6é d’esquemes de bases de dades no és un problema que sigui
facilment formalitzable i menys encara automatitzable, els autors proposen un seguit de “tasques”
que poden servir com a eines de suport als dissenyadors. Aquestes tasques sén la comprovacié de
que I'esquema satisfa algunes de les propietats que ja hem vist fins ara com, per exemple, la
satisfactibilitat o la factibilitat d’un predicat. La motivaci6 principal dels autors és proposar un tnic
metode per tractar totes aquestes tasques diferents. Aquest metode no és altre que I'actualitzacié de
vistes.

El problema de I'actualitzacié de vistes consisteix en que donada una peticié d’actualitzacié de la
BDD, que tant pot incloure insercions com esborrais de dtoms EDB 1/o IDB, es tracta de trobar una
“traduccid” en termes de insercions /o esborrats només de fets EDB, de tal manera que la BDD

actualitzada amb aquesta traduccié satisfaci la petici6 inicial.

El que proposen els autors és definir declarativament cada propietat a validar en termes d’un
predicat IDB 0-ari exclusiu P. Partint de I'estat inicial de la BDD D, = (IDB,IC,®), es fa la

petici6 d’inserir P. Llavors el m&tode de actualitzacié de vistes intentard trobar una traduccié U que
contingui insercions 1/0 esborrats de fets EDB. Si la troba, voldra dir que existeix un estat, U(D,),
on P ¢s cert i, per tant, on la propietat es satistd. Per assegurar que a més U(D,) és un estat valid
de la BDD, en el cos de la clausula que defineix P s’haurd d’incloure també la condicié de
satistactibilitat.

Les propietats de validacié que els autors aborden 1 llur formulacié s6n les que hem pres com a
base d’aquest treball (apartat 2.3).
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3.6.2 Delimitacié de 1’ambit d’aplicacié del métode

Tenim un esquema S = (IDB,IC) on
* IDB €s un conjunt finit de clausules normals permissibles amb negacié estratificada

* IC €s un conjunt de restriccions d’integritat representades en forma de denegaci6.

El metode concret d’actualitzacié de vistes que proposen els autors, [TO95], és consistent i complet
en aquestes condicions, encara que en preséncia de clausules recursives pot tenir una terminacié no
finita. A aixd cal afegir el fet que, en general, la satisfactibilitat i les altres propietats s6n problemes
semidecidibles.

3.6.3 Funcionament del métode

Els autors no ho fan i tampoc és el propdsit d’aquest treball explicar com funciona un o més
metodes d’actualitzaci6 de vistes. De fet els autors afirmen que llur plantejament es prou general
com per aplicar qualsevol métode d’actualitzacions de vistes, sempre i quan es compleixin dues
condicions essencials:

1. Laclasse de BDD suportada pel metode ha de permetre definir les propietats de validacié
de forma declarativa.

2. En cas d’haver-hi un o més traduccions que satisfacin un determinada petici6
d’actualitzacid, el metode en trobard almenys una.

Abans de definir de manera declarativa les propietats de validacié mitjancant un predicat exclusiu,
cal fer una série de transformacions en I'esquema S = (IDB,IC):

IDB’ = IDB U, {Inconsistent, « L, n...A L, |« Lyn..AL, € IC}

v U, Unconsistent « Inconsistent, }

v { Satisfied < —Inconsistent }

on Satisfied, Inconsistent; i Inconsistent sén predicats que no pertanyen a IDB.



Un esquema S satisfard una propietat de validacid representada mitjangant una regla deductiva C

que defineix un predicat O-ary P, ssi la peticié d’insercié de P, denotada com < Insert(P), sobre
un estat inicial “buit” D*; = (IDB’U{C},&3,) és satisfactible, és a dir, existeix un traduccié U de

<« Insert(P) aplicant actualitzacid de vistes tal que U(DY) és un estat valid de S:
1. S és satisfactible ¢ < Insert(Satisfied) és satisfactible en D', = (IDB’,&,J)

2. Un predicat Q és factible en S & <« Insert(Lively_Q) és satisfactible en

D?, = (AIDB’U{Lively_Q < Q(x,....,x,) A Satisfied}, D)

3. Un férmula F expressada com una conjuncié de literals és assolible en S

&« Insert(Reachable_F) és satisfactible en
D’, = ADB’U{Reachable_F < F A Satisfied}, )

Les propietats de validacié que s’han de satisfer en cada estat de S s’han de comprovar
indirectament per refutacio:

4. Unarestricci6é d’integritat [, = < L, An...A L,, € IC és absolutament redundant
& « Insert(Inconsistent) NO és satistactible en

D*, = (IDBU{Inconsistent < L, n...A L, },3.2)

5. Unarestricci6 d’integritat /[, = <~ L, A...A L, € 1C &s relativament redundant
& « Insert(Not_redundanr) NO és satisfactible en D*, = (IDB*,&,3) on
IDB° = (IDB’ - {Inconsistent < Inconsistent, })

U {Not_redundant <— Inconsistent, A Satisfied}



Exemple 3.6.1:

IDB = { Sibling(x,y) < Parent(z,x) A Parent(z,y)
Brother(x,y) < Sibling(x,y) A Male(x)

Sister(x,y) <— Sibling(x,y) A Female(x) }

IC = {« Brother(x,y) A Sister(x.z)

< Sibling(x.x) }

Primer de tot cal construir IDB’:

IDB’ = { Sibling(x.y) <= Parent(z,x) A Parent(z,y)
Brother(x,y) <— Sibling(x,y) A Male(x)
Sister(x,y) ¢ Sibling(x,y) A Femule(x) }
Inconsistent, <— Brother(x,y) A Sister(x,z
Inconsistent, <— Sibling(x,x) }
Inconsistent <~ Inconsistent,
Inconsistent < Inconsistent,

Satisfied <~ —Inconsistent }

o S=(IDBIC) é&s satisfactible:
Amb « Insert(Satisfied) en D*, = (IDB’,,&) el métode obté la traduccié U = {}, ja que

—inconsistent ja es certen DY,

e Parent no és factible en S:
D’ = (IDB’U{Lively_Parent <« Parent(z,x) A Satisfied} &)
Amb < Insert(Lively_Parent) el metode satistd primer < Insert(Parent(z,x)) tot generant la
traduccié parcial Up = {Insert(Parent(a,b))}, perd al resoldre després < Insert(Satisfied) sobre

D?, U {Parent(a,b)}, el metode fracassa al deduir-se Inconsistent de Sibling(b,b).
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Per identics motius sén també no factibles Sibling, Brother i Sister

e < Brother(x,y) A Sister(x,z) és relativament redundant:
IDB® = (IDB’- {Inconsistent « Inconsistent 1 DANot_redundant < Inconsistent, A Satisfied}
< Insert(Not_redundant) és clarament insatisfactible ja que, tal com passava en el cas anterior,

ni Brother ni Sister s6n factibles en S° = (IDB%,Q).

3.6.4 Discussio del metode

Podem dir que [DTU95] realitza dues grans aportacions a la validacié de BDD. Per una banda
identifica, amplia i formalitza de manera no ambigua tot un ventall de propietats sobre validacié que
d’una manera o altra havien estat abordades per autors anteriors. I de I’altra, proposen un métode
Gnic per tractar-les de manera uniforme mitjangant les tScniques 1’ actualitzacié de vistes. El meétode
resta obert en el sentit de que qualsevol nova propietat de validacié expressable declarativament
segons el formalisme proposat pels autors pot beneficiar-se d’aquest enfocament.

Amb tot, no hem de veure I'actualitzacié de vistes com a una panacea. Uns dels problemes
principals continua essent el de la introduccié de noves constants quan es necessita generar nous
tets per reparar, per exemple, alguna restriccié d’integritat violada. El métode és complet sota la
hipotesi de dominis de variables finits. A la practica aixd s’implementa o bé demanant-li a 1’ usuari
directament que introdueixi ell mateix la constant, nova o no, que vulgui o bé assignar valors per
defecte, cosa que implica tenir emmagatzemat en algun lloc tots els valors dels diferents dominis.
La primera solucié és més justificable en un context de funcionament “normal” de la BDD: un
usuarl llenga una peticié d’actualitzacié contra la BDD, perd el SGBD pot necessitar informacié
addicional que demana a 'usuari. En canvi, en un context de validacié estarfem obligant a ’usuari
que anés inventant “‘sobre la marxa” dades ficticies. La segona opcié obliga a prendre la decisié de
quin és els tamany mfnim per cada domini a partir del qual poden considerar els tests de validaci6
prou realistics.

Actualment s’esta treballant en perfeccionar els métode d’actualitzacions de vistes [TO95) per tal
d’incorporar-hi algunes tecniques de la programacié logica amb restriccions (Constraint
Programming), cosa que sens dubte tindrd un impacte positiu en tota aquesta problematica de
introduccid de constants, ja que precisament una de les “gricies” de la programacié 1ogica amb
restriccions es postergar el maxim possible la instanciacié dels literals tot generant respostes
“qualificades” on no és diu quin s6n els valors concrets de les variables perd sf els rangs on poden
ocorrer.



4. Conclusions

En tots els articles que hem vist, hom planteja la validacié de 1'esquema com la comprovacié de que
aquest satisfa un seguit de propietats “desitjables”. La satisfactibilitat de I’esquema és la propietat
“primaria”, la més important ja que no té sentit plantejar-se les altres sense haver-la resolt abans. La
factibilitat fa un pas més enlld comprovant que els predicats de 1’esquema sén també
“satisfactibles”, és a dir, poden tenir fets instanciats en algun moment de la vida de la base de
dades. La assolibilitat €s una propietat més “fina”, en el sentit que permet al dissenyador/validador
fer simulacions sobre possibles situacions reals, determinar si certes condicions excepcionals han
estat previstes. Finalment, la deteccié de redundincies la podem entendre com una activitat
complementaria de refinament de 1’esquema.

Els metodes que s’han utilitzat per comprovar aquestes propietats han adaptat tecniques de
raonament automatitzat utilitzades en altres camps: demostracié de teoremes, processament de
consultes, conteniment de consultes, actualitzacié de vistes. Malauradament, hem vist que, pel cas
general, les propietats de validaci6 sén semidecidibles. Alguns autors han preferit restringir 1’ambit
d’aplicaci6 per obtenir resultats decidibles, perd en detriment de la poténcia i expressivitat de la
base dades deductiva. Els primers metodes estaven més a prop de la programacié 1dgica que de les
bases de dades, considerant la satisfactibilitat des del punt de vista de la teoria de models i utilitzant
basicament demostradors de teoremes. Creiem que [DTU96] ha encetat una nova etapa pel que fa
als metodes de validacié, compendiant totes les propietats que s’havien tractat fins aleshores,
definint-les en termes d’estats consistents de la base de dades i proposant un métode d’exit provat
en el camp de I"actualitzacié de vistes.
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