
Abstract

Dit werk gaat over het chase algoritme. Dit is een belangrijk algoritme met veel toe-
passingen in verband met databases. Het idee achter dit algoritme is het nemen van
een database instantie en het hierop toepassen van een verzameling voorwaarden voor
deze database. We gaan in detail op de definitie, terminatie en toepassingen van dit
algoritme.

We introduceren voldoende theorie om tot de definitie te komen. De nadruk van het
werk ligt op de terminatie van het chase algoritme. In het algemene geval is deze
terminatie onbeslisbaar. We delen deze terminatie op in verschillende gevallen en in-
troduceren terminatie condities voor elk van deze gevallen.

Verder geven we ook een overzicht van verschillende toepassingen van de chase. Dit
illustreert de belangrijkheid van het algoritme en van de terminatie condities. Het werk
dient dus als een domein studie die een overzicht geeft van de terminatie condities en
toepassingen van de chase.
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Hoofdstuk 1

Inleiding

Deze thesis gaat over het chase algoritme. Dit algoritme is een bekend algoritme in de
databasetheorie met verschillende toepassingen. Wat mij vooral interesseerde aan dit
algoritme is zijn verscheidenheid. Alhoewel het algemeen bekend is, wordt het algoritme
toch telkens op een andere manier gedefinieerd en in verschillende gebieden toegepast.

1.1 De Chase

Het chase algoritme werkt op een database en een verzameling beperkingen voor deze
database. Dit wil zeggen dat deze beperkingen bepaalde voorwaarden opleggen op de
structuur en inhoud van de database. Het chase algoritme gaat dan de constraints uit
de verzameling toepassen op de database totdat dit niet meer mogelijk is. Dit geeft
dan als resultaat een database die voldoet aan de regels.

Een belangrijk aspect van dit algoritme is dat de terminatie niet verzekerd is.

1.2 Nut van de chase

De oorspronkelijke introductie van de chase was als een oplossing voor het implicatie-
probleem. Later bleek echter dat de chase in zeer veel gebieden nut heeft. Zo vormt de
chase de basis voor data exchange en data integration. De chase wordt ook gebruikt
voor het optimaliseren van queries of om ervoor te zorgen dat een database voldoet
aan bepaalde vereisten. Het wordt elke dag direct of indirect gebruikt door mensen die
gebruik maken van databases.

1.3 Onderzoeksvraag?

Wat is de chase, wanneer eindigt dit algoritme en waarvoor wordt het gebruikt?
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1.4 Doel van dit werk

Het doel van deze masterproef is om het verschillende werk in verband met de chase
te verenigen. De literatuur in verband met de chase maakt immers gebruik van ver-
schillende definities en spreekt over verschillende gebieden. In dit werk brengen we dit
samen vertrekkende vanuit één algemene definitie.

Verder leggen we vooral de nadruk op de terminatie van de chase. Dit is immers zeer
belangrijk als we gebruik willen maken van het chase algoritme. Als het algoritme niet
eindigt geeft het uiteraard ook geen resultaat.

We kijken ook naar de verschillende toepassingen van de chase. Hiermee zien we het
belang van de chase. De chase is immers belangrijk bij het oplossen van verschillende
problemen in verband met databases.

Dit werkt toont het belang van de chase en het belang van de terminatie van deze chase
aan.

1.5 Indeling van dit werk

We beginnen in Hoofdstuk 2 met de introductie van de nodige theorie. Dit hoofdstuk
bevat de nodige vereisten zodat we in Hoofdstuk 3 de definitie van de chase kunnen
geven.

Na de definitie van de chase bekijken we de terminatie. Het bespreken van deze ter-
minatie is verdeeld in verschillende hoofdstukken. We beginnen met het opdelen van
de terminatie in verschillende klassen. Hierna bespreken we deze klassen afzonderlijk.
Zowel Hoofdstuk 5 als Hoofdstuk 6 bespreken de verschillende terminatiecondities voor
één van deze klassen. In Hoofdstuk 7 bespreken we de laatste twee van deze klassen.

We gaan dan over tot het bespreken van de toepassingen van de chase in Hoofdstuk 8.
We beginnen met het bespreken van meer academische toepassingen zoals het oplossen
van het implicatieprobleem. Hierna bekijken we meer praktische toepassingen zoals data
exchange, data integration en query optimization. We bekijken ook twee systemen voor
data exchange en data integration en bestuderen hoe zij gebruik maken van de chase.

Na de toepassingen bekijken we kort de implementatie van de chase. We bespreken
onze eigen implementatie en mogelijke verbeteringen hiervoor. Om af te sluiten geven
we nog een conclusie.
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Hoofdstuk 2

Databasetheorie

In dit hoofdstuk bestuderen we de begrippen die nodig zijn om het chase algoritme te
definiëren en te bespreken.

2.1 Formele definitie

We werken met het standaard relationele model voor databases. De formele definitie
bepaalt een schema dat aangeeft hoe de data georganiseerd is binnen de database,
dit noemen we het databaseschema. We moeten echter ook voor iedere relatie weten
hoe deze eruit ziet, hiervoor maken we gebruik van een relatieschema. Vermits een
database een verzameling relaties is, zal een databaseschema dan ook een verzameling
van relatieschema’s bevatten.

We beschouwen nu een eerste mogelijke formele definitie.

2.1.1 Named perspective

We beginnen met het definiëren van een relatieschema. Een relatieschema S is een
eindige verzameling attributen.

We definiëren dan een databaseschema S als een eindige verzameling koppels van de
vorm (R,S) met de volgende onderdelen:

• R: relatienaam

• S: relatieschema

Verder eisen we dat S een functie is, dit heeft als gevolg dat er geen twee koppels een
verschillend relatieschema kunnen hebben voor eenzelfde relatienaam.

Als we S bekijken als een functie, komt het domein dom(S) overeen met de verzameling
relatienamen. In de context van het relationele model kunnen we dit duidelijker noteren
als rel(S). We kunnen dan een relatie R ∈ rel(S) afkorten als R ∈ S. We geven een
voorbeeld van een dergelijke databaseschema in Voorbeeld 2.1.1.
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Merk op dat we bij deze definitie gebruik maken van de namen van de attributen, deze
zitten namelijk in het relatieschema. Als we werken met attribuutnamen zeggen we dat
we gebruik maken van het named perspective, later in dit hoofdstuk volgt ook nog een
definitie van het unnmaned perspective waarbij de attributen geen naam krijgen.

Voorbeeld 2.1.1. We bekijken een databaseschema S met drie relaties R1, R2, R3.
S = {(R1, {A,B}), (R2, {A,B,C}), (R3, {C,D, })}

We kunnen dan zien dat S(R1) = {A,B} aangezien S een functie is.

2.1.2 Instance van named perspective

We willen uiteraard deze database gevuld zien met informatie, daarom introduceren we
een instance van de database. Dit is een instantie van de database waarbij de relaties
gevuld worden met waarden in overeenstemming met hun relatieschema. We zullen dit
begrip nu meer formeel definiëren.

Veronderstel dat we beschikken over een universum U en een databaseschema S, dit
universum kan bepaalde predicaten of functies hebben. Bijvoorbeeld Q,≤,+. Dit geeft
als universum de verzameling van de rationale getallen Q met als predicaat ≤ en als
functie de optelling. We kunnen de elementen van dit universum dan vergelijken via
het ≤ predicaat en we kunnen de optelling erop toepassen. Merk op dat we meestal
geen gebruik gaan maken van deze predicaten of functies.

Voor een gegeven relatieschema S uit een databaseschema S en over een universum
U definiëren we een tupel van type S. Dit is een functie van S naar U die aan elke
attribuut uit relatieschema S een waarde uit universum U toekent.

Voorbeeld 2.1.2. We geven een voorbeeld van een tupel van type S. We hergebruiken
het databaseschema S = {(R1, {A,B}), (R2, {A,B,C}), (R3, {C,D, })} Hieruit kiezen
we het relatieschema bepaald door S(R1), dus {A,B}.

Een voorbeeld van een tupel over dit relatieschema ziet er dan als volgt uit:
{(A, 8), (B, 40), (C, 22)}

We kunnen tupels van deze vorm op verschillende manieren noteren. Een eerste ma-
nier is het volledig noteren van de functie zoals in Voorbeeld 2.1.2, dit geeft ons
{(A, 8), (B, 40), (C, 22)}. We kunnen dit echter ook noteren op een manier die ana-
loog is aan de manier waarop dergelijke datastructuren genoteerd worden in populaire
programmeertalen: (A : 8, B : 40, C : 22). In deze tekst gaan we meestal de afgekorte
vorm gebruiken waarbij de attributen weggelaten worden maar verondersteld wordt
dat de volgorde van de tupel aangeeft met welk attribuut een element van de tupel
overeenkomt. Dit ziet er dan als volgt uit: (8, 40, 22).

Met behulp van de definitie van een tupel van type S kunnen we nu overgaan tot de
definitie van een relatie-instance. Voor dit gegeven universum en een relatieschema
S uit het databaseschema S definiëren we een relatie-instance s van S over U als een
eindige verzameling tupels van type S over U

We spreken dan over een database-instance I van S over U. I is een functie op dom(S)
oftewel rel(S) (de relaties uit S) die aan elke R ∈ S een relatie-instance van S(R) over
U toekent.
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Als het duidelijk is over welk universum er gesproken wordt en dit universum verandert
niet dan kunnen we deze definities afkorten door de qualificatie “ over U ” telkens weg
te laten.

We geven een voorbeeld van een instance:

Voorbeeld 2.1.3. Neem S = {(R1, {A,B})(R2, {C,D,E})} en U = N.
Een voorbeeld van een database-instance I is als volgt: I(R1) = {(A : 1, B : 2), (A :
2, B : 3)} en I(R2) = {(C : 1, D : 2, E : 3), (C : 4, D : 5, E : 6), (C : 7, D : 8, E : 9)}

2.1.3 Unnamed perspective

In het unnamed perspective gaan we uit van eenzelfde structuur, we hechten echter
geen belang meer aan de namen van de attributen. Een relatieschema geeft dan enkel
de ariteit van de relatie aan, we weten dus wel hoeveel attributen er zijn maar niet hoe
deze benoemd worden.

We definiëren weerom een databaseschema S als een eindige verzameling koppels van
de vorm (R, ar) met de volgende onderdelen:

• R: relatienaam

• ar: een natuurlijk getal dat de ariteit van de bijhorende relatie aangeeft.

Aangezien S een functie is, komt dom(S) overeen met de verzameling relatienamen. We
kunnen dit dus ook noteren als rel(S). In het unnamed persepective is S(R) de ariteit
van relatie R in databaseschema S.

Merk op dat het unnamed perspective een speciaal geval is van het named perspective,
namelijk waar elk relatieschema van de vorm {1, 2, 3, . . . , ar} is. We gebruiken dus
natuurlijke getallen als attributen. We noemen de getallen {1, . . . , ar} dan ook de
attributen van een relatie R of de kolomnummers van R.

Een voorbeeld van een databaseschema in het unnamed perspective vinden we in Voor-
beeld 2.1.4.

Voorbeeld 2.1.4. We hernemen het databaseschema S uit Voorbeeld 2.1.1. In het
unnamed perspective gaat dit er dan als volgt uitzien:

S = {(R1, 2), (R2, 3), (R3, 2)}

2.1.4 Instance van unnamed perspective

Ook van een databaschema S in het unnamed perspective willen we een instance kunnen
aanmaken. Dit is analoog aan de definitie van een instance in het named perspective.
We spreken dus opnieuw over een database-instance I, een functie op de relaties uit S
die aan elke relatie R ∈ S een relatie-instance s van S(R) over U toekent.

Het verschil in de definitie schuilt in de relatie-instance s, dit wordt weerom een eindige
verzameling tupels over U , echter niet van type S maar van ariteit S(R) aangezien in
het unnamed perspective het relatieschema vervangen is door een ariteit.
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Een dergelijk tupel van bijvoorbeeld ariteit drie ziet er dan als volgt uit:
{(1, 8), (2, 40), (3, 22)}. Afgekort krijgt dit dus de volgende vorm (8, 40, 22).

We geven ook een voorbeeld van een instance in het unnamed perspective namelijk
Voorbeeld 2.1.5

Voorbeeld 2.1.5. We geven een analoog voorbeeld aan Voorbeeld 2.1.3, merk op dat
er een verschil is in de definitie van het databaseschema maar dat eenzelfde instantiatie
wel mogelijk is. We gebruiken hier ook de afgekorte notatie van de tupels.

Neem S = {(R1, 2)(R2, 3)} en U = N.
Een voorbeeld van een database-instance I is als volgt: I(R1) = {(1, 2), (2, 3)} en
I(R2) = {(1, 2, 3), (4, 5, 6), (7, 8, 9)}

2.1.5 Keuze van perspectief

Beide perspectieven zijn equivalent en alle onderdelen uit de studie van het relationeel
model kunnen uitgevoerd worden op eender welk perspectief. Er zullen echter kleine
verschillen zijn bij bepaalde definities ten gevolge van het verschil in perspectief, dit zal
echter niet leiden tot een verschil in betekenis.

We kiezen er voor om gebruik te maken van het het unnamed perspective aangezien dit
het meeste aansluit bij de standaarden van de theoretische informatica.

2.2 Afkortingen

Als de ariteiten van de verschillende relatienamen niet van belang zijn kunnen we een
databaseschema afkorten door deze weg te laten.

Voorbeeld 2.2.1. S = {(R1, 2), (R2, 3)} kan afgekort worden naar S = {R1, R2}

Verder introduceren we nog de notatie t[A] in verband met tupels. Voor een bepaalde
tupel t en een verzameling attributen A is t[A] de beperking van t op A. We geven een
voorbeeld van een dergelijke beperking.

Voorbeeld 2.2.2. Bekijk de tupel t = (8, 40, 22). We weten dat dit de afkorting is voor
{(1, 8), (2, 40), (3, 22)}. Neem A = {1, 3} dan is t[A] = {(1, 8), (3, 40)}.

2.3 Dependencies

Dependencies zijn eerste orde logica formules van de vorm:

∀x1 . . . ∀xn[φ(x1, . . . , xn)→ ∃z1 . . . zkψ(y1, . . . , ym)]

met :

• {z1, . . . , zk} = {y1, . . . , ym} − {x1, . . . , xn}

• φ een conjunctie van atomaire formules (mogelijk leeg). Dit wordt ook wel de
Head genoemd.
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• ψ een niet-lege conjunctie van atomaire formules . Dit wordt ook wel de Body
genoemd.

Deze atomaire formules zijn ofwel relatie-atomen van de vorm R(w1, . . . , wn) met R de
naam van een relatie met ariteit n of gelijkheid atomen van de vorm w = w′

We maken een onderscheid tussen full dependencies en embedded dependencies.

Een dependency is full als deze geen existentiële kwantoren bevat. En dus is een
dependency embedded als dit wel het geval is.

Verder zijn er twee soorten dependencies tuple generating dependencies (TGD’s) en
equality generating dependencies (EGD’s). Deze worden verder uitgelegd in de volgende
paragrafen.

Ook is het belangrijk een onderscheid te maken tussen typed en untyped dependencies:
Een dependency is typed als er een assignement van variabelen is aan de kolomposities
zodat:

1. variabelen in relatie atomen alleen voorkomen op hun aangewezen positie

2. elk gelijkheidsatoom een paar van variabelen beschrijft die toegewezen zijn aan
eenzelfde positie

Intüıtief betekent dit dat elke variabele een bepaald type heeft en dus niet op posities
gebruikt mag worden die niet van eenzelfde type zijn of in gelijkheidsoperaties met
andere variabelen die niet van hetzelfde type zijn.

De untyped dependencies zijn dan de dependencies waarin dit wel mag. Een voorbeeld
van een typed en een untyped dependency geven we in Voorbeeld 2.3.1

Voorbeeld 2.3.1. We geven een voorbeeld dat het verschil tussen typed en untyped
illustreert: Stel dat we willen uitdrukken dat een relatie R transitief is, dan zouden we
dit kunnen doen via de volgende dependency

∀x∀y∀z[R(x, y) ∧R(y, z)→ R(x, z)]

Dit is echter geen typed dependency aangezien y zowel op de eerste als tweede positie
van relatie R gebruikt wordt.

2.3.1 Tuple generating dependencies

Dit is een speciaal geval van de algemene vorm van dependencies gedefinieerd in de
vorige paragraaf. Een tuple genereating dependency (TGD) is een dependency waarbij
zowel de Head als de Body geen gelijkheidsatomen bevatten.

Voorbeeld 2.3.2. ∀x, y, z(R(x, x, y) ∧R(y, y, z)→ T (x, z))

Speciale gevallen: join dependency

Een speciaal geval van een TGD is een join dependency(JD). Intüıtief geeft deze de-
pendency aan dat voor bepaalde tupels uit een relatie R de join van deze tupels ook in
R moet zitten.
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Beschouw een databaseschema S dat de relatie R bevat. Neem A1, . . . , An verzamelin-
gen van attributen van R. We noteren een JD als volgt:

R : A1 ./ . . . ./ An

Een instantie I voldoet aan deze JD als voor elk stel tupels t1 . . . tn van I(R) met
ti[Ai ∩ Aj ] = tj [Ai ∩ Aj ] voor 1 ≤ i, j ≤ n er een tupel t in I(R) bestaat zodat
t[Ai] = ti[Ai] voor elke i ∈ {1, . . . , n}.

We geven een voorbeeld van een JD en een equivalente TGD:

Voorbeeld 2.3.3. Beschouw een relatie R met ariteit 3. We bekijken de JD {1, 2} ./
{2, 3}, ./ {1, 3}. De TGD die dezelfde dependency uitdrukt, ziet er dan als volgt uit :

∀x1, x2, y1, y2, z1, z2(R(x1, y1, z2) ∧R(x2, y1, z1) ∧R(x1, y2, z1)→ R(x1, y1, z1))

Merk op dat de tupels niet volledig bepaald hoeven te zijn door de join dependency.
We kunnen ook een embedded JD maken. Hiervan geven we een voorbeeld.

Voorbeeld 2.3.4. Beschouw een relatie R met ariteit 4. We kunnen dan de JD
{1, 2} ./ {2, 3} beschouwen. Het valt meteen op dat kolom 4 niet voorkomt in deze
JD, het is dus duidelijk een embedded JD. Als we deze JD omzetten naar een TGD
krijgen we het volgende resultaat:

∀x, y, z, w, x1, z1, w1(R(x, y, z, w) ∧R(x1, y, z1, w1)→ ∃w2R(x, y, z1, w2))

We zien dat dit inderdaad een embedded TGD is aangezien er een existentiële kwantor
aanwezig is.

Speciale gevallen: inclusion dependency

Inclusion dependencies(IND) zijn dependencies waarbij een deel van de ene relatie ver-
vat zit in de andere relatie. Deze zijn van de vorm:

R[A1, . . . , An] ⊆ S[B1, . . . , Bn]

Hierbij zijn:

• R,S (mogelijk identieke) relatienamen uit een databaseschema S

• A1, . . . , An een geordende lijst attributen van R

• B1, . . . , Bn een geordende lijst attributen van S

Merk op dat de volgorde van de attributen in zowel A1 . . . An als B1 . . . Bn van belang
is en dat ze eenzelfde aantal attributen hebben.

Een database-instance I voldoet aan een inclusion dependency

R[A1, . . . , An] ⊆ S[B1, . . . , Bn]

als voor elk tupel tR van I(R) er een tupel tS in I(S) bestaat zodat tS [B1 . . . Bn] =
tR[A1 . . . An]
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2.3.2 Equality generating dependencies

Equality generating dependencies (EGD’s) hebben als vorm een body die voldoet aan
dezelfde voorwaarden als TGD’s maar met een head dat bestaat uit een enkele gelijk-
heid.

Voorbeeld 2.3.5. ∀x, y, z(R(x, x, y) ∧R(y, y, z)→ x = z)

Speciale gevallen: functional dependency

Een speciaal geval van een EGD is een Functional Dependency(FD), deze is van de
vorm

R : X → Y

hierbij is R ∈ S met S een databaseschema en X,Y ⊆ {1, . . . ,S(R)} oftewel X,Y
zijn verzameling van attributen van relaties R. Zowel X als Y kan dus uit meerdere
attributen bestaan.

We geven een voorbeeld van een FD in het unnamed perspective en een equivalente
EGD:

Voorbeeld 2.3.6. Beschouw een relatieschema R met ariteit 3. We bekijken de FD
R : 1→ 2. Een EGD die dezelfde dependency uitdrukt, ziet er dan als volgt uit:

∀x1, y1, y2, z1, z2(R(x1, y1, z1) ∧R(x1, y2, z2)→ y1 = y2)

2.3.3 Afkortingen en begrippen

We kunnen de notatie van een dependency afkorten door de universele kwantoren weg te
laten. We veronderstellen dan dat alle variabelen universeel gekwantificeerd zijn tenzij
ze expliciet existentieel gekwantificeerd zijn. Een TGD σ = ∀x1, x2, x3(R(x1, x2) ∧
R(x3, x2)→ ∃y R(x2, y)). kan dan afgekort worden naar σ′ = R(x1, x2) ∧R(x3, x2)→
∃y R(x2, y).

Verder introduceren we x als afkorting voor een tupel (x1, . . . , xn) van willekeurige
lengte. We kunnen dan een dependency σ beperken, genoteerd als σ(x). Voor een
σ = ∀x(Body → Head) kunnen we deze beperken tot b. Het resultaat hiervan is
σ(b) = ∀x(Body(x \ b→ Head(x \ b)).

Een ander begrip is een positie in een relatie-atoom. Bijvoorbeeld een relatie-atoom
R(a, b) heeft twee posities a genoteerd met R.1 en b genoteerd met R.2.

We kunnen dit begrip dan uitbreiden naar een dependency. De verzameling posities
van een dependency is dan de unie van de posities van de relatie-atomen die voorkomen
in de dependency. Voor een TGD σ = R(x1, x2) ∧ S(x1) → R(x2, x1) geeft dit dus
posities {R.1, R.2, S.1}.

2.4 Tableau

Een tableau is een instance over een uitgebreid universum. We introduceren zowel vari-
abelen als constanten. Hiervoor gebruiken we het gekende universum U van constanten

9



1 2 3
4 5 6
7 8 9

Figuur 2.1: Een voorbeeld van een tableau zonder variabelen

1 x2 x0

x2 5 6

Figuur 2.2: Een voorbeeld van een tableau met variabelen, de variabelen worden voorgesteld
door middel van x-en.

en een nieuwe universum V van variabelen. Een tableau wordt dan een instance over
het universum bepaald door U ∪V. Belangrijk hierbij is dat U ∩V = ∅, er bestaat dus
geen twijfel of een bepaald element van het tableau een variabele of een constante is.

We geven een voorbeeld van een tableau dat overeenkomt met relatie R2 uit Voorbeeld
2.1.5, dit is te zien in Figuur 2.1. Verder geven we ook een voorbeeld waarbij er
variabelen toegevoegd zijn aan het tableau. Dit is te zien in Figuur 2.2. We geven ook
een voorbeeld van een instance van een database met meerdere relaties, dit is te zien
in Figuur 2.3.

Voor een tableau T met dergelijke variabelen uit V introduceren we de notatie var(T ):
de verzameling variabelen uit T .

Verder introduceren we het begrip valuation. Een valuation van een tableau T is een
functie v : var(T ) → U. Deze functie genereert dus een mapping van variabelen uit T
op constanten uit universum U. We noemen v(T ) de instance die je krijgt door elke
variabele x in T te vervangen door zijn beeld v(x).

Als we een valuation v van T hebben voor een database-instance I dan noemen we v
een matching van T in I als v(T ) ⊆ I.

Een valuation kan dus gebruikt worden om van een tableau met variabelen uit V te
gaan naar een tableau met enkel elementen uit U. Dit resultaat komt dus overeen met
onze originele definitie van een database-instance, deze bevat immers enkel elementen
uit U.

Voor het vinden van verbanden tussen gelijkvormige tableaus introduceren we het be-
grip homomorfisme. Voor twee tableaus T1 en T2 noemen we een functie h : var(T1)→
var(T2) een homomorfisme van T1 naar T2 als h(T1) ⊆ T2. Hierbij is het resultaat
van het toepassen van een homomorfisme h op een tableau T , genoteerd als h(T ) het
toepassen van de functie h op elke tupel uit T . De constanten in beide tableaus blijven
dus ongewijzigd. h zal enkel variabelen uit T1 afbeelden op variabelen uit T2.

Het idee achter een homomorfisme is het vinden van een patroon. We willen controleren

R
1 2 3
x1 x2 x3

S
1 2
x1 x2

Figuur 2.3: Een voorbeeld van een tableau over een relatie R met ariteit 3 en S met ariteit
2.
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of we het patroon gegeven door T1 kunnen vinden in T2. Als we een homomorfisme h
vinden dan weten we dat er variabelen zijn in T1 die we kunnen afbeelden op variabelen
uit T2 zodat h(T1) ⊆ T2. In dit geval komt het patroon dat overeenkomt met T1 dus
voor in in T2. We geven hiervan een voorbeeld in Voorbeeld 2.4.1.

Om plaats te besparen zullen we een tableau soms ook noteren als de verzameling van
alle tupels in dit tableau.

Voorbeeld 2.4.1. We bekijken twee tableaus T1, T2 over een relatie R met ariteit 2.
We bekijken een tableau T1 van de volgende vorm:

x1 x2

x2 x1

In onze verkorte notatie zouden we zeggen dat T1 = {R(x1, x2), R(x2, x1)}. Verder
bekijken we een tableau T2 van de volgende vorm:

y1 y2

y2 y1

y y

We gaan dus kijken of we het symmetrische patroon gegeven door T1 kunnen vinden in
T2. Een homomorfisme h dat meteen duidelijk zichtbaar is, is h = {(x1, y1), (x2, y2)}.
Door het toepassen van h op T1 krijgen we h(T1):

y1 y2

y2 y1

We zien dat h(T1) ⊆ T2 en h is dus een homorfisme van T1 naar T2. Dit tableau kan
ook verkregen worden door gebruik te maken van h′ = {(y1, x2), (y2, x1)}. h′ is dus ook
een homomorfisme van T1 naar T2.

We hoeven echter niet elke variabele uit T1 om te zetten naar een variabele uit T2. We
kunnen ook verschillende variabelen uit T1 afbeelden op eenzelfde variabele uit T2. Een
voorbeeld hiervan is h′′ = {(x1, y), (x2, y)}. Als we dit toepassen krijgen we h′′(T1):

y y

Ook in dit geval zien we dat h′′(T1) ⊆ T2. h′′ is dus een homorfisme van T1 naar T2.

2.5 Dependencies in tableauvorm

Merk op dat we de body van een dependency ook altijd kunnen voorstellen als een
tableau. We kunnen de conjunctie van relatie atomen immers bekijken als een op-
somming van tupels. Deze tupels bevatten constanten en variabelen en kunnen dus
perfect gebruikt worden voor de opbouw van een tableau. Voor elke relatie R zal de
relatie-instance de verzameling zijn van

Aangezien de head echter een gelijkheid kan zijn, kunnen we deze niet voorstellen door
middel van een tableau. Het tableau is dus de verzameling van alle relatie-atomen uit
de body van de dependency voor elke relatie.

Voorbeeld 2.5.1. We kunnen bijvoorbeeld kijken naar een EGD σ over een relatie R
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met ariteit 3.
σ = ∀x, y, z, z2(R(x, y, z) ∧R(x, y, z2)→ z = z2)

De tableau die overeenkomt met de body van σ ziet er dan als volgt uit:

x y z
x y z2

We geven ook een voorbeeld van een TGD σ2 over R, deze TGD spreekt ook over S een
relatie met ariteit 2.

σ2 = R(x1, x2, x3) ∧ S(x1, x2)→ S(x2, x3)

R
x1 x2 x3

S
x1 x2

2.6 Logische implicatie

We willen nu voor onze tableaus kunnen controleren of deze voldoen aan een bepaalde
dependency of niet. We willen dus weten of een dependency waar of onwaar is voor
een bepaald tableau. Om dit te doen introduceren we de logische implicatie |= voor
tableaus en dependencies. Voor een dependency σ en een tableau T zeggen we dan dat
T |= σ of T voldoet aan σ als :

• Als σ een TGD is dan T |= σ als en slechts als voor elk homomorfisme h van
de body van σ naar T geldt dat er een homomorfisme h′ is zodat h ⊆ h′ en het
resultaat van de toepassing van h′ op de head van σ zit in T .

• Als σ een EGD is met als head xi = xj dan T |= σ als en slechts als voor elk
homomorfisme h van de body van σ naar T geldt dat h(xi) = h(xj).

We kunnen de |= operator ook gebruiken voor een verzameling dependencies Σ en een
tableau T . We zeggen dan dat T |= Σ als en slechts als voor elke σ ∈ Σ geldt dat
T |= σ.

We kunnen ook het verband bekijken tussen een verzameling dependencies Σ en een
dependency σ 6∈ Σ. Dit geeft dan aan of σ een logisch gevolg is van de dependencies uit
Σ. De logische implicatie Σ |= σ geldt als voor alle tableaus T : T |= Σ =⇒ T |= σ.
Intüıtief wil dit zeggen dat de logische implicatie geldt als alle mogelijke tableaus die
voldoen aan Σ ook voldoen aan σ.

We kunnen een onderscheid maken tussen het eindige en het oneindige geval. In het
geval van eindige tableaus gaat het ook over eindige implicatie, dit noteren we als |=fin.
Als we echter ook oneindige tableaus toelaten dan kunnen we ook de oneindige logische
implicatie bekijken, genoteerd als |=unr.

De operator |= geeft aan of er een semantisch verband is. We kijken immers naar de
betekenis van de regels en testen of deze voldaan zijn. We kunnen echter ook kijken
naar een syntactisch verband. Hiervoor gebruiken we de operator `. We noemen dit een
syntactisch verband omdat dit geldt zodra er een bewijs is, er hoeft geen interpretatie
van de formules gedaan te worden.
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Formeel zeggen we dat een formule σ bewijsbaar is vanuit een verzameling formules Σ,
genoteerd als Σ ` σ als er een formeel bewijs bestaat van σ vanuit Σ. Merk op dat Σ
een verzameling is van eerste orde logica formules en dat σ ook een eerste orde logica
formule is. We kunnen ` dus overnemen uit de eerste orde logica.
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Hoofdstuk 3

De Chase

3.1 Inleiding

De chase is een algoritme dat gebruikt kan worden om te controleren of een bepaalde
verzameling dependencies Σ een dependency σ als logisch gevolg heeft. De chase is
gëıntroduceerd in 1979 als een oplossing voor het implicatieprobleem door zowel Aho,
Beeri en Ullman als Maier, Mendelzon en Sagiv [2, 30]. In 1984 werd het algoritme in
meer detail bekeken door Beeri en Vardi[3, 4].

De intüıtieve werking van een chase over een verzameling dependencies Σ verloopt als
volgt: We vertrekken vanuit een tableau T . Op dit tableau T passen we telkens een
dependency uit Σ toe totdat dit geen veranderingen meer geeft. Voordat we op dit
tableau beginnen werken passen we eerst een hernoeming toe op de variabelen in dit
tableau. We vervangen ze in volgorde door x1, . . . , xn. Dit is belangrijk zodat we een
lexicografische volgorde op de variabelen hebben. Het is ook belangrijk dat we weten
dat de volgende nieuwe variabele die we introduceren xn+1 zal zijn.

3.2 Definitie

Voor de Chase van een tableau T over een verzameling dependencies Σ (die beide
voldoen aan een bepaald databaseschema S) vertrekken we vanuit dit tableau T .

Op dit tableau T gaan we nu chasen door dependencies uit Σ toe te passen. De chase
is een inductief algoritme. Dit wil zeggen dat we vertrekken vanuit T en stap per stap
verder gaan. Elke toepassing van een dependency uit Σ zal tot een nieuw tableau Ti
leiden. We krijgen dus een sequentie van tableaus T, T1, . . . , Ti, . . ..

We geven nu aan hoe deze toepassing van dependencies verloopt voor zowel TGD’s als
EGD’s.

• EGD: We kiezen een EGD σ1 uit Σ. Voor het tableau Te gegeven door de body van
deze σ1 zoeken we een homomorfisme h van Te naar T . Als er geen homomorfisme
bestaat van Te naar T dan kunnen we de dependency σ1 niet toepassen.
Als dit wel bestaat dan kunnen we de head van σ1 toepassen op T . Dit doen we
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door de gelijkheid a1 = a2 uit σ1 toe te passen op T . Hierbij is het van belang of
a1 en a2 constanten of variabelen zijn.

– Als a1 en a2 beide variabelen zijn dan weten we door het hernoemen van
de originele variabelen naar x1 . . . , xn dat er een orde is op h(a1) en h(a2).
We krijgen dus h(a1) ≤ h(a2) of h(a2) ≤ h(a1). We passen σ dan toe door
de voorkomens van het grotere element in T telkens te vervangen door het
kleinere element.

– Als een van de twee een constante is dan beschouwen we deze constante als
het kleinste element. We gaan dan alle voorkomens van de variabele in T
vervangen door de constante.

– Als a1 als a2 beide constanten zijn kan dit tot een probleem leiden. a1 en
a2 mogen immers geen verschillende constanten zijn. Dan krijgen we een
situatie die analoog is aan 2 = 4. Dit kan uiteraard niet voorvallen. In dit
geval faalt de volledige chase dan ook. We stoppen dan met de uitvoering
van het algoritme en zeggen dat dit geen resultaat geeft.

• TGD: We kiezen een TGD σ2 uit Σ. Voor het tableau Tt gegeven door de body
van σ2 zoeken een homomorfisme h van Tt naar T . Hierbij is het belangrijk dat
er geen uitbreiding h′ is zodat h ⊆ h′ en de toepassing van h′ op de head van σ2

vervat zit in T (dus T 6|= σ2). De toepassing van σ2 op T is dan het toevoegen
van de head van σ2 aan T . Dit doen we door voor elk tupel t uit deze head h(t)
toe te voegen aan T .
Merk op dat in het geval van embedded TGD’s niet elke variabele uit de head ook
voor zal komen in de body. Dit wil zeggen dat er variabelen zijn uit σ2 die niet
voorkomen in het domein van h, we kunnen dus h(t) niet berekenen voor deze
variabelen. Dit zijn de variabelen met een existentiële kwantor in de head van
σ2 die niet voorkomen in de body van σ2 en dus ook niet in het homomorfisme
van deze body. Voor het toepassen van een embedded TGD breiden we h dus
uit zodat de existentieel gekwantificeerde variabelen uit de head van σ2 telkens
afgebeeld worden op een nieuwe xn+1 als xn op dat moment de variabele is in T
met de grootste index. We gebruiken dan de uitgebreide vorm van h om voor elke
tupel t uit de head van σ2 h(t) toe te voegen aan T .

Merk op dat de toevoeging van nieuwe variabelen in de TGD regel ervoor kan zorgen
dat de chase oneindig blijft doorgaan, dit is echter niet het geval als we gebruik maken
van full dependencies. Dan worden er immers geen nieuwe variabelen gëıntroduceerd.
We blijven deze EGD en TGD regels toepassen tot er geen verandering meer optreedt.

De chase sequence is een mogelijk oneindige opeenvolging van tableaus = T1 . . . Tn . . .
Waarbij Ti+1 telkens verkregen kan worden door het toepassen van een dependency uit
Σ op Ti. ) De chase step is een stap uit de chase sequence.

Een eindige chase sequence is terminaal als op het laatste tableau in de chase sequence
geen enkele verandering meer verkregen kan worden via een chase step.

Het resultaat van een chase is het laatste tableau uit de terminale chase sequence. Als
we vertrekken vanuit een tableau T en een verzameling dependencie Σ dan noteren we
dit eindresultaat als chaseΣ(T ). Merk op dat de chase niet altijd dient te eindigen dus
dat er niet altijd een dergelijke chaseΣ(T ) bestaat.

We kunnen de chase ook gebruiken voor een bepaalde dependency σ en een verzameling
dependencies Σ. We spreken dan van een chase van σ over Σ. Deze vorm van de chase
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wordt gebruikt om het implicatieprobleem op te lossen. De definitie is volledig analoog
aan de eerdere definitie. Het enige verschil is dat het startableau T nu gegeven zal
worden door de body van dependency σ. Het toepassen van de dependencies uit Σ blijft
ongewijzigd. We weten dan dat Σ |= σ als chaseΣ(T ) |= σ. We geven een voorbeeld
van een dergelijke chase in Voorbeeld 3.2.1. Meer informatie over deze toepassing van
de chase vinden we in Paragraaf 8.1

De volgorde van toepassing van de dependencies in de chase is niet van belang, een ver-
schillende volgorde in de toepassing zal nog steeds eenzelfde resultaat geven. Dit wordt
de Church-Rosser eigenschap genoemd [1]. Het bewijs van deze eigenschap vermelden
we niet in detail. Dit steunt op het veronderstellen van twee verschillende resultaten
van een chase afhankelijk van de gevolgde volgorde van toepassing, dus met een ver-
schillende chase sequence. We tonen dat er dan een homomorfisme bestaat tussen deze
resultaten in beide richtingen.

Wel zullen we in de volgende hoofdstukken het al dan niet eindigen van de chase ofwel
de terminatie van de chase in meer detail bekijken.

Voorbeeld 3.2.1. We geven een voorbeeld van chase over een enkele relatie R met
ariteit drie. We maken gebruik van full dependencies zodat de chase zeker eindigt. De
verzameling dependencies Σ = {σ1, σ2} met :

• σ1 = R(y1, y2, y3) ∧R(y1, y4, y5)→ R(y1, y2, y5)

• σ2 = R(y1, y2, y3) ∧R(y4, y2, y5)→ y3 = y5

We willen nu bepalen of Σ |= σ waarbij:

σ = R(y1, y2, y3) ∧R(y1, y4, y5)→ y3 = y5

We vertrekken vanuit het tableau gegeven door de body van σ. Hierop hernoemen we de
variabelen naar x1, x2, . . .. Dit geeft het eerste tableau van onze chase T1:

x1 x2 x3

x1 x4 x5

Hierna beginnen we met het toepassen van dependencies uit Σ. We beginnen met het
toepassen van σ1. We zoeken een homomorfisme van de tableau Tσ1

gegeven door de
body van σ1 naar T1. Een eerste homomorfisme h = {(y1, x1), (y2, x2), (y3, x3), (y4, x4)
,(y5, x5)}. De tupel t = R(y1, y2, y5) is de head van σ1. We zien dat h(t) = R(x1, x2, x5)
niet voorkomt in T1. Er is ook geen uitbreiding van h mogelijk aangezien alle variabelen
uit de head al een mapping hebben in h. We kunnen dus h(t) toevoegen aan T1 om T2

te bekomen. T2 ziet er dus als volgt uit:

x1 x2 x3

x1 x4 x5

x1 x2 x5

Er zijn echter nog andere homomorfismen van Tσ1 naar T1 (en dus ook naar T2). We
kiezen een homomorfisme h = {y1, x1), (y2, x4), (y3, x5), (y4, x2), (y5, x3)}. Als we dit
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toepassen op de head t van σ1 krijgen we h(t) = R(x1, x4, x5). We zien echter dat h(t)
reeds voorkomt in T2. We kunnen dus σ1 niet toepassen voor dit homomorfisme.

We besluiten dan om te kijken naar σ2. We zoeken dus een homomorfisme van Tσ2

het tableau dat overeenkomt met de body van σ2 naar T2. Een eerste homomorfisme
dat we vinden is h = {(y1, x1), (y2, x2), (y3, x3), (y4, x1), (y5, x3)}. Voor de head van σ2

namelijk y3 = y5 geeft h ons x3 = x3. De toepassing van σ2 volgens dit homomorfisme
heeft dus geen effect.

We proberen dus een ander homomorfisme. We kiezen een nieuw homomorfisme h =
{(y1, x1), (y2, x2), (y3, x3), (y4, x2), (y5, x5)}. Hier geeft het toepassen van h op de head
van σ2 het resultaat x3 = x5. Dit kunnen we toepassen op T2. Het resultaat van deze
toepassing geeft ons T3 en ziet er als volgt uit:

x1 x2 x3

x1 x4 x3

Het toepassen van de gelijkheid gaf ons immers twee gelijke relatieatomen R(x1, x2, x3)
in T3, we kunnen dus één van deze dubbels weglaten.

We proberen nu opnieuw om σ1 toe te passen. Hiervoor moeten we een homomorfisme
vinden van Tσ1

naar T3. Mogelijke homomorfismen zullen altijd y1 afbeelden op x1

aangezien dit de enige variabele is die voorkomt in de eerste positie. Verder zal y2

afgebeeld worden op x2 of x4 aangezien dit de enige varaibelen zijn die voorkomen in
de tweede positie van R in T3. Voor y5 zien we dat deze altijd zal afgebeeld worden
op x3 aangezien dit de enige variabele is die voorkomt in de laaste positie. Onder alle
mogelijke homomorfismen zijn er slechts twee mogelijkheden voor de toepassing van het
homormorfisme op de head t = R(y1, y2, y5) van σ1. Deze resultaten zijn R(x1, x2, x3)
en R(x1, x4, x3). Beide van deze mogelijkheden komen echter al voor in T3. We kunnen
dus geen verandering teweeg brengen door de toepassing van σ1 op T3.

We bekijken dus σ2. We zien dat deze EGD telkens de variabele in de laatste positie
gelijk zal stellen. In T3 komt echter alleen x3 voor op de laatste positie van R. De head
van σ2 zal dus altijd x3 = x3 geven voor eender welke homomorfisme van Tσ2

naar T3.
Er kan dus ook geen verandering verkregen worden door de toepassing van σ2.

We hebben nu dus de dependencies uit Σ toegepast totdat er geen verandering meer is.
Het resultaat van de chase is dus chaseΣ(T1) = T3. We controleren nu of σ waar is in
T3 oftewel T3 |= σ. We zien dat dit inderdaad het geval is. Elke homomorfisme van Tσ
zal immers zowel y3 als y5 op x3 moeten afbeelden aangezien dit de enige variabele is
die voorkomt in de laatste positie van R in chaseΣ(T1). We zien dan dat de gelijkheid
y3 = y5 altijd zal afgebeeld worden op x3 = x3 en dus zien we dat chaseΣ(T1) |= σ.
Aangezien het resultaat van de chase voldoet aan σ kunnen we concluderen dat Σ |= σ.
We hebben dus gebruik gemaakt van de chase om het implicatieprobleem voor Σ en σ
op te lossen.
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Hoofdstuk 4

Soorten terminatie van de
chase

Dit hoofdstuk geeft een inleiding tot de terminatie van de chase. Het is gebaseerd op
het werk gedaan door Meier in zijn doctoraatsthesis [32].

We beginnen met een voorbeeld dat aantoont dat de terminatie van de chase niet
vanzelfsprekend is.

Voorbeeld 4.0.2. Veronderstel de volgende gegevens:

• T = {verbinding(Brussel, Parijs)}

• Σ = {σ}

• σ = verbinding(x1, x2)→ ∃y verbinding(x2, y)

Het toepassen van σ zal dus altijd leiden tot de introductie van een nieuwe gelabelde
null. Als we nu de chase achtereenvolgens toepassen vertrekkende vanuit T0 = T krijgen
we de volgende resultaten:
T1 = {verbinding(Brussel, Parijs), verbinding(Parijs, n1}
T2 = {verbinding(Brussel, Parijs), verbinding(Parijs, n1), verbinding(n1, n2)}
T3 = T2 ∪ {verbinding(n2, n3)}
En zo verder tot in het oneindige. Deze chase zal dus zeker nooit eindigen want we
kunnen σ blijven toepassen.

De voortdurende introductie van nieuwe variabelen leidt dus duidelijk tot een probleem.
We vragen ons dan ook af of de terminatie van de chase een beslisbaar probleem is.

Er zijn echter bepaalde voorwaarden die we kunnen gebruiken om het eindigen van de
chase af te dwingen. We geven nu een voorbeeld van een conditie die de terminatie kan
afdwingen.

19



4.1 Zwakke acycliciteit

Een methode om het opbouwen van nieuwe variabelen te stoppen werd geintroduceerd
door Fagin in 2005 [12]. Deze methode is zwakke acycliciteit. De methode voorkomt
de generatie van nieuwe variabelen op een syntactische manier.

We introduceren nu de noodzakelijke begrippen voor de definitie van zwakke acy-
cliciteit. De dependency graph van een verzameling dependencies Σ, genoteerd als
dep(Σ) definiëren we als volgt: De verzameling knopen is de verzameling van de po-
sities die voorkomen in een TGD in Σ. Er zijn twee soorten bogen. Voor elke TGD:
∀x(ϕ(x)→ ∃y ψ(x, y)) ∈ Σ en voor elke x in x die voorkomt in ψ en voor elk voorkomen
van x in ϕ op positie π1:

• Voor elk voorkomen van x in ψ op positie π2, voeg een boog π1 → π2 toe als deze
nog niet bestaat.

• Voor elke existentieel gekwantificeerde variabele y en voor elk voorkomen van y
op positie π2, voeg een speciale boog π1

∗−→ π2 toe als deze nog niet bestaat.

Een verzameling Σ van dependencies wordt zwak acyclisch genoemd als de dependency
graph dep(Σ) geen cyclus bevat via een speciale boog.

Intüıtief kunnen we deze definitie als volgt bekijken: De gewone bogen geven de stroom
van de data binnen de database posities aan. De speciale bogen geven de gevallen aan
er waar nieuwe gelabelde nullen gegenereerd worden. Deze speciale bogen zijn dus de
oorzaak van de opbouw van gelabelde nullen.

Fagin toonde aan dat de chase eindigt voor zwak acyclische verzamelingen van depen-
dencies[12]. Intuitief is dit resultaat duidelijk omdat we op een syntactische manier
ervoor zorgen dat het onmogelijk is om nieuwe gelabelde nullen te genereren. De bogen
die gelabeld zijn met een ster zijn immers de oorzaak van nieuwe variabelen. Door
ervoor te zorgen dat deze niet voorkomen in een cyclus zorgen we er voor dat er geen
ophoping van nieuwe variabelen voorkomt. Fagin toont verder aan dat dit kan in poly-
nomiale tijd ten opzichte van de grootte van het domein van de input instance.

We hebben dus een manier gevonden om de terminatie van de chase af te dwingen.

We illustreren het gebruik van zwakke acycliciteit aan de hand van Voorbeeld 4.1.1.
Dit voorbeeld geeft ook aan waarom het zwakke acycliciteit genoemd wordt. De graaf
mag immers wel over cycli beschikken zolang deze geen speciale boog bevatten.

Voorbeeld 4.1.1. Veronderstel dat we vertrekken vanuit:

• T = {verbinding(Brussel, Parijs)}

• Σ = {σ}

• σ = verbinding(x1, x2)→ verbinding(x2, x1)

We kunnen de dependency graph opstellen voor Σ. De knopen van deze graaf komen
overeen met de posities uit onze TGD σ en zijn dus {verbinding.1, verbinding.2}. Er
zijn geen speciale bogen aangezien de TGD niet over een existentiële kwantor beschikt.
De gewone bogen zijn tussen verbinding.1 en verbinding.2 en weer terug. Deze graaf
is te zien in Figuur 4.1.
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Figuur 4.1: De dependency graph Voorbeeld 4.1.1

Figuur 4.2: De dependency graph uit Voorbeeld 4.1.2

We zien dat de graaf wel over een cyclus beschikt maar niet over speciale boog(
∗−→). We

zien dan ook bij de toepassing van de chase dat deze na een enkele iteratie stopt. Door
het toepassen van de TGD σ krijgen we immers:

T ′ = {verbinding(Brussel, Parijs), verbinding(Parijs,Brussel)}

Hierna is σ niet meer toepasbaar en stopt de chase.

We kunnen nu Voorbeeld 4.0.2 uit het begin van de paragraaf verder uitwerken aan de
hand van de dependency graph.

Voorbeeld 4.1.2. We werken nog steeds met dezelfde informatie:

• T = verbinding(Brussel, Parijs)

• Σ = {σ}

• σ = verbinding(x1, x2)→ ∃y verbinding(x2, y)

We weten dat de chase van Σ over T niet zal eindigen.

Wel kunnen we de dependency graph opstellen voor Σ. We zien dat de knopen zullen be-
staan uit verbinding.1 en verbinding.2. Verder zal er een pijl zijn tussen verbinding.2
en verbinding.1 en een speciale pijl die verbinding.2 verbindt met zichzelf. Deze graaf
is te zien in Figuur 4.2.

Deze speciale pijl vormt een cyclus op zichzelf. We zien dus dat Σ niet zwak acyclisch
is en dus zal de chase van Σ over I zeker niet eindigen. Het komt dus overeen met de
resultaten van ons eerdere voorbeeld.

We weten nu dat als Σ zwak acyclisch is dat de chase van Σ zal eindigen. In de
omgekeerde richting is dit echter niet het geval. Er zijn verzamelingen van dependencies
die niet zwak acyclisch zijn maar waarvoor de chase toch eindigt. Een voorbeeld hiervan
komt later aan bod in Voorbeeld 6.1.7. We kunnen ons dus afvragen of er een terminatie
conditie is die wel alle gevallen omvat.
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4.2 Algemene terminatie

In het algemene geval is de terminatie van de chase onbeslisbaar. Het is onbeslisbaar of
alle chase sequences van de chase van T over Σ zullen eindigen. Het is zelfs onbeslisbaar
of er een chase sequence is zodat de chase van T over Σ volgens deze chase sequence
eindigt. Aangezien dit een zeer belangrijke eigenschap is bekijken we het bewijs hiervoor
in meer detail.

We bespreken het bewijs voor TGD’s van Deutsch uit 2008[9]. De opzet van het bewijs
is om de onbeslisbaarheid van de terminatie te bewijzen door het haltingprobleem voor
Turing Machines(TM’s) te reduceren naar het probleem van de terminatie van een chase
van een tableau T over een verzameling TGD’s Σ volgens een zekere chase sequence.

Om dit te doen encoderen we een berekening als een graaf met horizontale en verticale
bogen. De graaf krijgt dus de vorm van een raster. Elke rij in dit raster encodeert
één configuatie van de TM. Dit geeft dus aan wat er op de tape staat, wat er op de
head van de TM staat en wat de positie van de head is. Opeenvolgende rijen geven
dan opeenvolgende configuraties van de TM aan. Deze rijen zijn verbonden door twee
soorten verticale bogen, een soort links en een soort rechts van de head. We maken
gebruik van de volgende relaties:

• T (x, a, y) De tape, een horizontale boog van x naar y met symbool a.

• H(x, s, y) De head,een horizontale boog van x naar y met toestand s.

• L(x, y) Een links verticale boog.

• R(x, y) Een rechts verticale boog.

Hierbij maken we gebruik van constanten voor alle symbolen die voorkomen op de tape
van de TM. Verder is er ook een constante voor elke toestand van de head en twee
constanten B en E die het begin en het einde van de tape aangeven.

We maken gebruik van deze relaties en constanten om een verzameling Σ van TGD’s
op te bouwen. Σ ziet er als volgt uit:

1. We stellen eerst de initiële configuratie in. Dit doen we door middel van de
volgende dependency:

∃w, x, y, zT (w,B, x), T (x,#, y), H(x, s0, y), T (y,E, z)

Hierbij is # een leeg symbool op de tape en s0 is de begintoestand. Samen met B
en E zijn dit de constanten die voorkomen in de TGD. De tape bevat dus enkel
het lege symbool # en de head bevindt zich in toestand s0.

2. Voor elke transitie tussen twee toestand waarbij de head naar rechts beweegt,
symbool a vervangen wordt door a′ en de toestand overgaat van s naar s′ voegen
we de volgende dependency toe:

T (x, a, y) ∧H(x, s, y) ∧ T (y, b, z)→
∃x′, y′, z′L(x, x′) ∧R(y, y′) ∧R(z, z′) ∧ T (x′, a′, y′) ∧ T (y′, b, z′) ∧H(y′, s′, z′)

Hierbij zijn a, a′, s, s′ constanten aangezien ze overeenkomen met symbolen van
de tape en toestanden van de TM.
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3. Voor elke overgang van de head naar rechts voorbij het einde van de tape. De
overgang gaat van toestand s naar s′ en vervangt symbool a door a′. Hiervoor
gebruiken we de volgende TGD:

T (x, a, y) ∧H(x, s, y) ∧ T (y,E, z)→
∃w′, x′, y′, z′L(x, x′) ∧R(y, y′) ∧R(z, z′)∧

T (x′, a′, y′) ∧ T (y′,#, z′) ∧H(y′, s′, z′) ∧ T (z′, E, w′)

Opnieuw zijn a, a′, s, s′ constanten.

4. Voor de transities naar de linkerkant maken we analoge TGD’s.

5. Voor de transities waarbij de head niet opschuift maken we ook een analoge TGD.

6. We dwingen nu af dat de linkse kopie altijd bestaat. Hiervoor stellen we de
volgende TGD op:

T (x, a, y) ∧ L(y, y′)→ ∃x′L(x, x′) ∧ T (x′, a, y′)

7. We maken een analoge TGD voor de rechtse kopie:

T (x, a, y) ∧R(x, x′)→ ∃y′T (x′, a, y′) ∧R(y, y′)

We kunnen nu de chase van een leeg tableau T over Σ bekijken. De eerste TGD uit
Σ zal altijd toegepast kunnen worden. We vertrekken dus vanuit een tape met enkel
het lege symbool # op. De andere dependencies zullen dan toegepast worden wanneer
de overeenkomstige transitie voorkomt in de TM. Hierbij wordt telkens eerst een van
de transities toegepast waarna de nodige TGD’s voor de linkse en of rechtse kopieën
toegepast kunnen worden. We zien dus dat we de uitvoering van de TM simuleren
via de TGD’s. Als er geen enkele transitie regel meer toegepast kan worden en alle
mogelijke kopie regels zijn toegepast dan stopt de uitvoer van de TM. We zien dus
dat de uitvoering van de TM stopt als en slechts als de chase een terminale chase
sequence heeft. We hebben dus een reductie gevonden van het halting probleem naar
het probleem van de terminatie van de chase. Hiermee hebben we dus aangetoond dat
de terminatie van de chase onbeslisbaar is.

Merk op dat dit zowel voor een enkele chase sequence als voor alle mogelijke chase
sequences geldt. Als we één terminale chase sequence vinden weten we immers dat de
TM zal eindigen, dit wil zeggen dat de chase voor alle mogelijke chase sequences zal
eindigen. Aangezien de TM zal stoppen komen we immers op een punt waarop het niet
meer mogelijk is om nog naar een nieuwe toestand over te gaan. Dit zal er dus voor
zorgen dat er ook geen transitieregel toegepast zal kunnen worden en dus zal de chase
ook eindigen.

4.3 Opdeling van de terminatie

We weten nu dat de terminatie van de chase onbeslisbaar in het algemeen. Het is dus
interessanter om te kijken of er andere gevallen zijn waarin het eindigen van de chase
wel beslisbaar is. Met dit als doel introduceren we de belangrijkste vernieuwing uit
de doctoraatsthesis van Meier, namelijk de opdeling van de terminatie van de chase in
verschillende gevallen [32]. We introduceren eerst de verschillende gevallen en zullen
daarna in aparte hoofdstukken de terminatie per geval bekijken.
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We kunnen terminatie opdelen in vier verschillende gevallen:

• voor alle tableaus en voor alle chase sequences,

• voor alle tableaus en minstens één chase sequence,

• voor een gegeven tableau en voor alle chase sequences,

• voor een gegeven tableau en minstens één chase sequence.

Formeel introduceren we de volgende notatie en definitie voor de verschillende gevallen
van chase terminatie (CT):

• CT∀∀ = {Σ | voor elk tableau U zijn alle mogelijke chase sequences terminaal
voor de chase van U over Σ}

• CT∀∃ = {Σ | voor elk tableau U bestaat er een terminale chase sequence voor de
chase van U over Σ}

• CTT,∀ = {Σ | elke chase sequence voor de chase van T over Σ is terminaal}

• CTT,∃ = {Σ | er bestaat een chase sequence die terminaal is voor de chase van T
over Σ}

We zeggen dus dat de chase eindigt als er een terminale chase sequence is.

We kunnen nu bekijken hoe deze vier gevallen met elkaar in verband staan. Er zijn
duidelijk relaties tussen de verschillende gevallen. We weten dat CT∀∀ altijd de kleinste
verzameling zal zijn. Er zal immers de meeste restrictie moeten toegepast worden om
de chase te doen eindigen in het algemene geval. Verder weten we ook dat CTT,∀ en
CT∀,∃ meer restrictief zullen zijn dan CTT,∃.

We zien ook dat we door het nemen van de doorsnede voor alle eindige tableaus T
kunnen gaan van CTT,∀ naar CT∀,∀. Dit omdat we door het nemen van de doorsnede
alle mogelijke tableaus T beschouwen. Als het geldt voor de doorsnede geldt het immers
voor alle T uit deze doorsnede en dus gaan we van T naar ∀. Volledig analoog kunnen
we dit ook gebruiken om van CTT,∃ te gaan naar CT∀,∃.

Dit geeft ons de volgende relaties:

1. CT∀∀ ⊆ CTT,∀ ⊆ CTT,∃

2. CT∀∀ ⊆ CT∀,∃ ⊆ CTT,∃

3.
⋂
T eindige chase instance CTT,∀ = CT∀,∀

4.
⋂
T eindige chase instance CTT,∃ = CT∀,∃

We zullen nu aan de hand van enkele voorbeelden de relaties tussen deze gevallen verder
bestuderen.
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Voorbeeld 4.3.1. Neem txee tableaus T = {E(a, b), E(b, a)} en U = {E(a, b)} met
Σ = {E(x1, x2) → ∃y E(x2, y)}. In dit geval zal de chase van T over Σ eindigen
aangezien de dependency uit Σ nooit toegepast zal worden. De chase van U over Σ
zal echter nooit eindigen aangezien de dependency uit Σ telkens opnieuw toegepast kan
worden.

Aan de hand van dit voorbeeld zien we dat er een T bestaat zodat CTT,∀ \ CT∀∀ 6= ∅ .

We zien immers dat de chase van T over Σ eindigt voor alle chase sequences (er kan
immers geen dependency uit Σ worden toegepast op T ), dus Σ ∈ CTT,∀. We zien echter
ook dat de chase van U over Σ niet eindigt en dus Σ /∈ CT∀∀.

Als we weten dat CTT,∀ \ CT∀∀ 6= ∅ volgt hier uiteraard uit dat CTT,∃ \ CT∀∀ 6= ∅
aangezien CTT,∀ ⊆ CTT,∃.

Nog voor dit voorbeeld kunnen we aantonen dat er geen chase sequence bestaat voor
U over Σ zodat deze eindigt. We zullen immers altijd de dependency uit Σ moeten
blijven toepassen wat steeds tot de introductie van nieuwe variabelen zal leiden. Dit
wil zeggen dat Σ /∈ CT∀,∃. U geeft hier immers een tegenvoorbeeld voor. Als Σ wel
deel zou zijn van CT∀,∃ dan zouden we voor elke tableau, dus ook voor U een chase
sequence moeten vinden die terminaal is. We herinneren ook dat Σ ∈ CTT,∀. Dit wil

zeggen dat CTT,∀ \ CT∀∃ 6= ∅ .

Voorbeeld 4.3.2. We nemen een tableau T = {E(a, b)} en Σ = {σ1, σ2} met:

• σ1 = E(x1, x2)→ ∃y E(x2, y)

• σ2 = E(x1, x2)→ E(x2, x1)

We zien dat het hier mogelijk is om een oneindige chase sequence te bouwen. Dit
doen we door eerst σ1 toe te passen. Dit zal leiden tot de introductie van een nieuwe
variabele. Voor het relatieatoom dat deze nieuwe variabele bevat zullen we σ1 opnieuw
kunnen toepassen. We krijgen dus een ophoping van nieuwe variabelen wat leidt tot een
oneindige chase sequence en dus een oneindige chase. Als we echter eerst σ2 toepassen in
onze chase sequence dan zal deze chase sequence wel terminaal zijn. Door het toepassen
krijgen we immers tableau T ′ = {E(a, b), E(b, a)}. Hierop kunnen we σ1 niet toepassen
aangezien er een duidelijk homomorfisme is van de head van deze dependency naar T ′.
Hetzelfde geldt voor σ2 en dus is er geen verandering meer mogelijk. We zien dus dat
het terminaal zijn van de chase sequence afhangt van de dependency die als eerste wordt
toegepast.

We zien dus dat we voor éénzelfde tableau T en verzameling depedencies Σ een ver-
schillend resultaat krijgen voor de terminatie voor verschillende chase sequences. We

hebben dus een T en een Σ gevonden die aantonen dat CTT,∃ \ CTT,∀ 6= ∅ . Er is

immers terminatie voor een bepaalde chase sequence maar niet in alle gevallen.

Als we verdergaan op dit voorbeeld zien we ook dat Σ /∈ CT∀∀. We hebben immers een
chase sequence en een instance T gegeven waarvoor de chase niet eindigt. We kunnen
echter wel aantonen dat Σ ∈ CT∀∃. Dit doen we door als chase sequence telkens eerst
gebruik te maken van σ2. Dit zal gelden voor elke input instance. We hebben immers
slechts twee mogelijk gevallen voor een input tableau T ′. Ofwel zijn zowel σ1 en σ2 niet
toepasbaar op T ′ en eindigt de chase dus meteen, ofwel zijn σ1 en σ2 wel toepasbaar.
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Figuur 4.3: Een visualisatie van de inclusie relatie tussen de verschillende deelverzamelingen
van chase terminatie

In dit geval volgen we de chase sequence uit het voorbeeld en passen we σ2 toe. Merk
op dat er geen geval is waarin we σ1 kunnen toepassen maar niet σ2, ze hebben immers
dezelfde body en een analoge head. Na toepassing van σ2 zal het resultaat ook voldoen
aan σ1. De tupel toegevoegd door σ2 maakt immers de conditie opgelegd door σ1 waar.
Als we E beschouwen als een boog in een graaf proberen beide dependencies immers
om vanuit het eindpunt van een gegeven boog een nieuwe boog te doen vertrekken. Het
verschil is dat σ1 deze nieuwe boog kan maken naar een nieuwe knoop terwijl σ2 dit doet
door terug te linken naar een reeds bestaande knoop. We kunnen dus in onze sequence
telkens eerst σ2 toepassen zodat er geen nieuwe variabelen gëıntroduceerd worden.
We zien dus dat Σ /∈ CT∀∀ en Σ ∈ CT∀∃.
Dit leidt dus tot het resultaat dat CT∀∃ \ CT∀∀ 6= ∅ .

Voor dit voorbeeld kunnen we ook aantonen dat Σ /∈ CTT,∀ . We kiezen er dan in
onze chase sequence voor om eerst σ1 toe te passen. Dit introduceert telkens nieuwe

variabelen en zal dus nooit eindigen. We weten dan ook dat CT∀∃ \ CTJ,∀ 6= ∅ .

Een overzicht van de inclusie relatie tussen deze verzamelingen is te vinden in Figuur
4.3 gemaakt door Meier[32].

Het is dus duidelijke dat de nieuwe gevallen verzamelingen vertegenwoordigen die min-
der strikt zijn dan de originele CT∀∀. In de komende paragrafen zullen we elk van deze
gevallen in meer detail bekijken.
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Hoofdstuk 5

Studie van CT∀∃

We beginnen met het bespreken van CT∀∃. Dit is een eenvoudiger geval dan CT∀∀
aangezien we slechts één chase sequence moeten vinden die terminaal is.

5.1 Stratificatie

Stratificatie is gëıntroduceerd door Deutsch als verbetering van zwakke acycliciteit [9].
Het idee achter stratificatie is het opdelen van de verzameling in deelverzamelingen en
deze dan testen voor zwakke acycliciteit. De terminatie van de volledige verzameling
zou dan het resultaat moeten zijn van de test voor zwakke acycliciteit van de deelver-
zamelingen. Het blijk echter dat stratificatie een terminatieconditie is voor CT∀∃ en
niet voor CT∀∀.

Om de decompositie in deelverzamelingen mogelijk te maken introduceren we de binaire
relatie ≺ op een verzameling dependencies. Gegeven twee dependencies σ1 en σ2 uit
een verzameling dependencies Σ zeggen we dat σ1 ≺ σ2 als er een tableau T en twee
tupels a, b zodat:

• T 6|= σ1(a).

• T |= σ2(b).

• Er is een chase stap in de gewone chase die σ1 toepast op T voor tupel a zodat
T ′ het resultaat is.

• T ′ 6|= σ2(b).

We zien dat de eerste voorwaarde verzekert dat er inderdaad een chase stap is op T
volgens σ1.De intüıtieve betekenis van σ1 ≺ σ2 is dat de toepassing van σ1 kan leiden
tot de toepassing van σ2. σ1 kan dus σ2 afvuren.

Met behulp van deze relatie komen we dan tot de definitie van de chase graph G(Σ)
voor een verzameling dependencies Σ. Dit is een gerichte graaf G(Σ) = (Σ, E). De
knopen zijn dus de dependencies uit Σ. Voor elke twee dependencies σ1, σ2 ∈ Σ is er
een gerichte boog (σ1, σ2) in E als en slechts als σ1 ≺ σ2.
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We zeggen dan dat Σ voldoet aan stratificatie als en slechts als de dependencies in elke
cyclus van G(Σ) zwak acyclisch zijn.

Uit de definitie volgt dat stratificatie een generalisatie is van zwakke acycliciteit want:

• Als Σ zwak acyclisch is dan voldoet Σ aan stratificatie.

• Er zijn verzamelingen van dependencies die voldoen aan stratificatie maar niet
zwak acyclisch zijn. (zie Voorbeeld 5.1.2)

We zien dan dat als Σ voldoet aan stratificatie dan Σ ∈ CT∀∃[32].

De reden dat dit zo is, is dat we de chase graph kunnen gebruiken om een terminale
chase sequence op te stellen. We doen dit door eerst te chasen met de dependencies uit
de cycli en daarna eventueel met de rest van de dependencies. Als we deze strategie
volgen zal dit altijd leiden tot een eindige chase sequence, onafhankelijk van het tableau
waarop de chase gebeurt.

We geven een schets van het bewijs van deze stelling. We bewijzen dat als voor elke
cyclus Σ′ van de chase graph G(Σ) geldt dat Σ′ ∈ CT∀∃ dan ΣinCT∀∃.

We doen dit door een equivalentierelatie ∼ op te stellen. We zeggen voor twee depen-
dencies Σ1 en Σ2 dat Σ1 ∼ Σ2 als σ1 en σ2 in een gemeenschappelijke cyclus zitten in
G(Σ) of als σ1 = σ2.

Met Σ/ ∼ bedoelen we de dependencies uit Σ die voorkomen in de ∼ relatie. We
noemen deze dependencies {W1, . . . ,Wn}. We construeren E′ = {(Wi,Wj) | i, j ∈
[1, n], i 6= j,∃σi ∈ Wi, σj ∈ Wj zodat σi ≺ σj}. Deze E′ geeft dan de volgorde aan
waarin we W1, . . . ,Wn gaan toepassen tijdens de chase.

We kunnen dan de chase over een willekeurige tableau T bekijken. We passen dan eerst
de chase toe voor alle dependencies die voorkomen in cycli, dus {W1, . . . ,Wn}. We
weten dat we hiervoor een eindige chase sequence zullen vinden aangezien al deze cycli
deel zijn van CT∀∃. Dit geeft ons T ′

Als de chase van deze dependencies gedaan is moeten we nog de dependencies beschou-
wen die geen deel zijn van ∼. We kunnen deze dan nog toepassen op T ′ als dit mogelijk
is. Dit zal ook eindig zijn aangezien geen van deze dependencies in een cyclus zit. Er is
dus een eindig aantal keren dat deze uitgevoerd kunnen worden. Het resultaat van deze
toepassingen T ′′ zal dan voldoen aan Σ. We hebben dus een eindige chase sequence
gevonden. Dus Σ ∈ CT∀∃.

Voorbeeld 5.1.1. We beschouwen een verzameling dependencies Σ = {σ1, σ2} met :

• σ1 = R(x1, x2, x3) ∧ S(x2)→ ∃y R(x2, y, x1) ∧ S(y)

• σ2 = R(x1, x2, x3) ∧ S(x2)→ R(x2, x3, x1) ∧ S(x3)

We zien meteen dat Σ 6∈ CT∀∀. We kunnen immers een chase sequence opstellen waarbij
we telkens eerst σ1 toepassen en dus herhaaldelijk nieuwe variabelen introduceren.

Verder zien we ook dat we altijd σ2 eerst zouden kunnen toepassen tijdens de chase over
een willekeurig tableau. Aangezien σ2 geen nieuwe gelabelde nullen introduceert zou dit
leiden tot een eindige chase. Het resultaat van deze toepassingen zal ook voldoen aan
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Figuur 5.1: De chase graph voor Voorbeeld 5.1.1.

Figuur 5.2: De dependency graph voor Voorbeeld 5.1.1.

σ1. We zien immers dat x3 uit σ2 zal dienen als waarde voor y uit σ1. Er is dus een
chase sequence waarvoor Σ eindigt en dus Σ ∈ CT∀∃.

We kunnen nu controleren of Σ gestratifieerd is. We stellen de chase graph G(Σ) op
voor Σ. De knopen van deze graaf zijn {σ1, σ2}. We weten dat er een boog is tussen
twee dependencies als de ≺ relatie van toepassing is op deze dependencies. We zien
dat alle dependencies elkaar kunnen afvuren aangezien ze bijna identiek zijn. Dit leidt
ons tot de chase graph zichtbaar in Figuur 5.1. We moeten nu voor alle cycli uit de
chase graph controleren of deze zwak acyclisch zijn. We kiezen ervoor om eerst {σ1}
te bekijken. We zouden ook {σ1, σ2} of {σ2} kunnen bekijken aangezien dit allemaal
cycli zijn uit de chase graph. We testen dus of {σ1} zwak acyclisch is. Om dit te doen
stellen we de dependency graph op. Deze is zichtbaar in Figuur 5.2. We zien dat deze
dependency graph niet zwak acyclisch is. Σ is dus niet gestratifieerd.

We hebben dus een voorbeeld gevonden van een Σ die wel in CT∀∃ zit maar niet gestra-
tifieerd is.

Voorbeeld 5.1.2. Beschouw Σ = {σ1, σ2} met

• σ1 = E(x1, x2)→ ∃yR(x2, y, c)

• σ2 = R(x1, x2, d)→ E(x1, x2)

Hierbij zijn c en d constanten. Omdat c en d constanten zijn zien we dat σ1 6≺ σ2.
σ1 kan immers enkel relatieatomen maken met c op de derde positie. σ2 heeft een
atoom nodig met d op de derde positie, dus het uitvoeren van σ1 zal niet leiden tot het
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Figuur 5.3: De dependency graph voor Voorbeeld 5.1.2.

uitvoeren van σ2. Verder zien we ook gemakkelijk in dat σ1 6≺ σ1 en σ2 6≺ σ2 aangezien
ze verschillende relaties hebben in hun body en head.

De relatie die wel geldt is σ2 ≺ σ1. Om dit aan te tonen maken we gebruik van tableau
T = R(a, b, d) en we kiezen a = b = a, b. We zien dat T 6|= σ2 aangezien er een
homomorfisme is van de body van σ2 naar T maar niet voor de head van σ2. We zien
ook dat T |= σ1. T bevat immers gaan atomen voor de relatie E dus T voldoet triviaal
aan σ1. We kunnen dan een chase stap toepassen op T door σ2 toe te passen. Dit geeft
ons T ′ = {R(a, b, d), E(a, b)}. Voor deze T ′ zien we dat er een homomorfisme van de
body van σ1 naar T ′ is. Dit is echter niet uitbreidbaar naar de constante c in de head
van σ1 dus T ′ 6|= σ1. De voorwaarden zijn dus voldaan zodat σ2 ≺ σ1.

De enige boog in onze chase graph wordt dus een boog van σ2 naar σ1. Aangezien er
geen cycli in de chase graph zitten voldoet Σ triviaal aan stratificatie.

We zien echter dat Σ niet zwak acyclisch is. Dit doen we daar de dependency graph op
te stellen voor Σ. Deze graaf is zichtbaar in Figuur 5.3. Deze graaf bevat een cyclus met
een speciale boog en dus is Σ niet zwak acyclisch. We hebben dus een voorbeeld gevonden
van een verzameling dependencies die niet zwak acyclisch is maar wel gestratifieerd.
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Hoofdstuk 6

Studie van CT∀∀

In dit hoofdstuk bestuderen we de verschillende technieken die de terminatie kunnen
afdwingen voor de elementen van CT∀∀.

We hebben reeds één voorwaarde voor de terminatie van de chase gezien in zwakke
acycliciteit (Paragraaf 4.1). We bouwen nu verder op deze voorwaarde om meer en
algemenere voorwaarden te vinden voor de terminatie.

6.1 Super zwakke acycliciteit

Super zwakke acycliciteit (SwA) is een verbetering van zwakke acycliciteit. Deze tech-
niek werkt echter enkel met TGD’s, de verzameling dependencies Σ mag dus geen
EGD’s bevatten. De techniek werd gëıntroduceerd door Marnette in 2009[31].

6.1.1 Vereisten

Een eerste begrip dat we nodig hebben om tot de definitie van SwA te komen is skolemi-
zatie. Dit is een techniek die de existentieel gekwantificeerde variabelen vervangt door
een functie gebaseerd op de universeel gekwantificeerde variabelen. Voor een zekere
existentieel gekwantificeerde variabele y en een dependency σ noteren we deze functie
als fσy . Het resultaat van de skolemizatie van een verzameling van dependencies Σ no-
teren we als P (Σ). Dit is de verzameling van alle dependencies uit Σ met skolemizatie
toegepast op deze dependencies.

Voorbeeld 6.1.1. We bekijken de skolemizatie van een TGD σ = ∀x1, x2(R(x1, x2)→
∃y R(x2, y)). We kunnen dan y vervangen door fσy (x1, x2). We krijgen dan als resultaat
de TGD σ′ = ∀x1, x2(R(x1, x2) → R(x2, f

σ
y (x1, x2))). We zien dus dat dit resultaat

inderdaad geen existentieel gekwantificeerde variabelen meer bevat.

Een volgende begrip waarvan SwA gebruik maakt is een plaats. Neem een verzameling
Σ van TGD’s. Neem P (Σ) de skolemization van Σ. Een plaats (a, i) is een paar waarbij
a een atoom is van P (Σ) en 1 ≤ i ≤ ar(a).i is de index van een element in a.
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We introduceren nu een manier om deze plaatsen met elkaar te vergelijken. Algemeen
is unification het probleem waarbij we voor twee beschrijvingen x en y een z zoeken
die aan beide beschrijvingen voldoet[27].

In deze context is een term een variabele, een constante, een functiesymbool of een
relatie symbool gevolgd door een reeks van termen gescheiden door komma’s en omringd
door haakjes. We zien dat de atomen die voorkomen in een plaats dus ook een term
zijn.

Voorbeeld 6.1.2. Een voorbeeld van een term is R(x, f(x)) of f(R(a, b), S(u, v, w)).

Een substitutie is een functie die variabelen afbeeldt op termen. We gaan deze noteren
met s of s′. We noteren een substitutie s die x afbeeldt op R(a, a) en y op (R(b, f(b))
als s = {(x,R(a, a)), (y,R(b, f(b)))}.

We zeggen dan voor twee termen t en t′ dat ze unifiable zijn als er een substitutie s
bestaat zodat s(t) = s(t′).

We definiëren dit begrip nu in de context van plaatsen. Hierbij gebruiken we de atomen
van de plaatsen als de termen die unifiable moeten zijn en eisen we dat de index van de
twee plaatsen overeenkomt. Twee plaatsen (a, i) en (a′, i′) zijn dan unifiable, genoteerd
als (a, i) ∼ (a′, i′) als en slechts als i = i′ en er substituties s en s′ zijn zodat s(a) =
s′(a′).

Voorbeeld 6.1.3. ) Veronderstel twee plaatsen (R(x, x), 1) en (R(x, y), 1). We zien
dan dat (R(x, x), 1) ∼ (R(x, y), 1). We kiezen s = {(x, x)} en s′ = {(x, x), (y, x)}.
We zien dan dat s(R(x, x)) = s′(R(x, y)) = R(x, x). De voorwaarden voor ∼ zijn dus
voldaan.

Veronderstel een plaats die het resultaat is van een skolemizatie: (R(x, fσx (x)), 1). We
kunnen deze plaats dan vergelijken met onze eerste plaats (R(x, x), 1). Voor deze plaat-
sen geldt dan dat (R(x, x), 1) 6∼ (R(x, fσx (x)), 1). Onze substitutie zal immers de varia-
belen wel kunnen vervangen maar het functiesymbool zal niet veranderd kunnen worden.
Bijvoorbeeld voor s = s′ = {(x, t)} krijgen we R(t, t) 6= R(t, fσx (t)).

Voor een dependency σ ∈ Σ en een existentiële variabele y in de head van σ noteren
we met Out(σ, y) de verzameling plaatsen uit de head van P (σ) waar een term van de
vorm fσy (. . .) voorkomt.

Voorbeeld 6.1.4. We kiezen een TGD σ = S(x)→ ∃y R(x, y) ∧R(y, x). Als we sko-
lemizatie toepassen op deze TGD krijgen we P (σ) = S(x)→ R(x, fσy (x))∧R(fσy (x), x).
We zien dan dat Out(σ, y) = {(R(x, fσy (x)), 2), (R(fσy (x), x), 1)}.

Voor een universeel gekwantificeerde variabele x in de body van σ definiëren we In(σ, x),
dit is de verzameling plaatsen uit de body van σ waarin x voorkomt.

Voorbeeld 6.1.5. We hernemen de gegevens uit Voorbeeld 6.1.4. We zien dan dat
voor deze σ de verzameling In(σ, x) = {(S(x), 1)}.

We kunnen ook twee verzamelingen van plaatsen Q,Q′ met elkaar vergelijken. We
zeggen dat Q/Q′ als en slechts als voor alle q ∈ Q er een q′ ∈ Q′ bestaat zodat q ∼ q′.
Intüıtief wil dat zeggen dat voor alle plaatsen uit Q er een plaats is in Q′ die unifiable
is.
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We introduceren verder ook nog de verzameling Move(Σ, Q) voor een verzameling de-
pendencies Σ en een verzameling plaatsen Q. Dit is de kleinste verzameling van plaatsen
Q′ zodat Q ⊆ Q′ en voor alle regels r : Br → Hr ∈ P (Σ) en voor alle variabelen x geldt
dat als γx(Br) / Q

′ dan γx(Hr) ⊆ Q′. Hierbij staat Br voor de body van r, Hr voor
de head van r, γx(Br) en γx(Hr) voor de verzameling plaatsen in respectievelijk Br en
Hr waar x voorkomt.

De opbouw van deze Move(Σ, Q) verloopt dus als volgt: we vertrekken vanuit de ge-
geven verzameling Q. We weten dat Q ⊆ Q′ dus om te beginnen is Q′ = Q. Voor de
dependencies uit Σ zoeken we dan de dependency zodat γx(Br) / Q

′. Als de body van
deze dependency unifiable is naar Q′ dan kunnen we de head toevoegen aan Q′ zodat
γx(Hr) ⊆ Q′. Op deze manier zoeken we dan de kleinste verzameling die voldoet aan
alle voorwaarden.

Voorbeeld 6.1.6. We hernemen opnieuw de data uit Voorbeeld 6.1.4. We kunnen
dan Move(Σ, {(S(a), 1)} bepalen. We vertrekken vanuit Q′ = Q dus vanuit {(S(a), 1)}.
Van hieruit zien we dat γx(Bσ) / Q′. We kunnen immers van (S(a), 1) naar (S(x), 1)
gaan via een substitutie s die a op x afbeeldt. Onze Move verzameling moet dan dus
voldoen aan γx(Hσ) ⊆ Q′. We voegen dus alle plaatsen uit γx(Hσ) toe aan Q′.
Deze plaatsen zijn: {(R(x, fσy (x)), 1), (R(x, fσy (x)), 2), (R(fσy (x), x), 1),
(R(fσy (x), x), 2)}.
Na deze toevoeging voldoet onze Q′ aan alle voorwaarden. We krijgen dus als resultaat
dat:

Move(Σ, {(S(a), 1)} = {(S(a), 1), (R(x, fσy (x)), 1), (R(x, fσy (x)), 2),

(R(fσy (x), x), 1), (R(fσy (x), x), 2)}

We maken nu gebruik van de begrippen In, Out, en Move om tot de volgende definitie
te komen: Voor een gegeven verzameling van TGD’s Σ met σ1, σ2 ∈ Σ zeggen we dat
σ1 vuurt σ2, genoteerd als σ1 ↪→Σ σ2, als er een existentieel gekwantificeerde variabele
y bestaat in de head van σ1 en een universeel gekwantificeerde variabele x in de head
en de body van σ2 zodat In(σ2, x) / Move(Σ, Out(σ1, y)).

We zeggen in dit geval dat σ1 vuurt σ2 omdat als er voldaan is aan deze vereisten de
uitvoering van σ1 kan leiden tot een uitvoering van σ2. Verder merken we nog op dat
σ1 minstens één existentiële variabele moet beschikken om aan de definitie te voldoen.
Hier zijn we dus het verband met de creatie van variabelen. Deze definitie is dan ook
waarop SwA bouwt. We gaan de chase op een symbolische manier benaderen met
behulp van deze relatie. Op deze manier kunnen we op voorhand de verbanden tussen
de verschillende TGD’s bekijken.

6.1.2 Definitie

Met behulp van de voorafgaande definities kunnen we nu tot de formele definitie van
SwA komen. Voor een gegeven set van TGD’s Σ zeggen we dat Σ super weak acyclisch
is als en slechts als de vuur-relatie ↪→Σ acyclisch is.

SwA garandeerdt de terminatie van de chase voor elke chase sequence en elke in-
stance[31].

Analoog aan zwakke acyclicteit gaat SwA ook op een syntactische manier afdwingen
dat er geen creatie van nieuwe variabelen mogelijk is. We zoeken de plaatsen waar de
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creatie van nieuwe variabelen mogelijk is en zorgen ervoor dat er geen cycli bestaan
tussen deze plaatsen. De creatie van nieuwe variabelen zal dan niet telkens opnieuw
gebeuren omdat er geen cycli mogen zijn waarin deze creatie gebeurt.

Belangrijk is dat SwA inderdaad een uitbreiding is van zwakke acycliciteit. Dit is
duidelijk zichtbaar in Voorbeeld 6.1.7.

Om de studie van SwA af te sluiten geven we een voorbeeld dat tot stand kwam door
een samenwerking tussen Meier en Marnette en dat aantoont dat SwA zwakker is dan
zwakke acycliciteit [31, 32]. We werken de details van dit voorbeeld verder uit.

Voorbeeld 6.1.7. We vertrekken vanuit Σ = {σ1, σ2} met:

• σ1 = A(x)→ ∃y B(x, y) ∧B(y, x) ∧ C(y) .

• σ2 = B(x, x) ∧ C(y)→ A(x) ∧ C(y).

Het toepassen van skolemizatie geeft ons dan P (Σ) bestaande uit de volgende twee de-
pendencies:

• A(x)→ B(x, fσ1
y (x)) ∧B(fσ1

y (x), x) ∧ C(fσ1
y (x))

• B(x, x) ∧ C(y)→ A(x) ∧ C(y)

We beginnen nu met het berekenen van de vuur-relatie ↪→Σ. Om deze relatie te contro-
leren hebben we de In, Out en Move verzamelingen nodig. We berekenen dus eerste
deze verzamelingen.

• In(σ1, x) = {(A(x), 1)}

• In(σ2, x) = {(B(x, x), 1), (B(x, x), 2)}

• In(σ2, y) = {(C(y), 1)}

• Out(σ1, y) = {(B(x, fσ1
y (x)), 2), (B(fσ1

y (x), x), 1), (C(fσ1
y (x), 1)}

• Out(σ2, y) = ∅

We zien dat σ2 geen existentiële variabelen bevat. Dit wil zeggen dat σ2 nooit het
startpunt kan zijn van de vuur-relatie. We weten dus dat σ2 6↪→Σ σ1. We kijken dus
naar het andere geval namelijk σ1 ↪→ σ2. Hier zien we echter het probleem opduiken
dat σ1 en σ2 gebruik maken van verschillende relatie symbolen in body and head. Ze
kunnen dus niet overeen komen.

We kijken dus nog naar σ1 ↪→ σ1. We zien bij de uitwerking dat Move(Σ, Out(σ1, y)) =
Out(Σ1, y). We kunnen immers geen dependency toepassen. We controleren dan of
In(σ1, x) / Move(Σ, Out(σ1, y)). Dit is echter niet het geval want er is geen subsitutie
van B(x, x) naar B(x, fσ1

y (x) en B(fσ1
y (x), x)). We zien dus dat de vuur-relatie ↪→Σ=

∅. En dus is Σ super zwak acyclisch.

We kunnen ook nog controleren dat dit voorbeeld inderdaad niet zwak acyclisch is. Dit
doen we door de dependency graph op te stellen voor Σ. Deze dependency graph dep(Σ)

zou dan een cyclus moeten bevatten die een van de speciale
∗−→ bevat. We construeren
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Figuur 6.1: De dependency graph voor Voorbeeld 6.1.7

dus dep(Σ), deze is te zien in Figuur 6.1. In deze graaf zien we dat er duidelijk cyclussen
bestaan die gebruik kunnen maken van een speciale boog. Σ voldoet dus niet aan zwakke
acycliciteit maar wel aan SwA. We zien dus dat SwA inderdaad zwakker is dan zwakke
acycliciteit.

6.2 C-Stratificatie

C-stratificatie is een verbetering gëıntroduceerd door Meier van de reeds eerder bekeken
stratificatie (Paragraaf 5.1) van Deutsch [9, 32]. Het achterliggende idee blijft hetzelfde.
We willen de verzameling dependencies opdelen op een manier zodat er vanuit de deel-
verzamelingen een conclusie gemaakt kan worden over de terminatie van de volledige
verzameling.

6.2.1 Oblivious Chase

De originele definitie van stratificatie maakte gebruik van een chase step. Voor deze
nieuwe vorm van stratificatie gaan we gebruik maken van de oblivious chase. Dit is een
variant van de chase. Er is slechts één verschil met de originele versie van de chase. Dit
verschil is dat we een dependency altijd gaan toepassen als er een homomorfisme is van
de body van de dependency naar het tableau T waarop we aan het chasen zijn. We
controleren dus niet of er een homomorfisme is van de head van deze dependency naar
T of niet. We noemen dit soort chase dan oblivious omdat deze onbewust is van de head
van de dependency. De dependency wordt altijd toegepast zodra er een homomorfisme
is van de body.

Merk op dat het ook voor de oblivious chase onmogelijk is om de terminatie te bepalen.
Het bewijs hiervoor is analoog aan het bewijs dat de terminatie van de gewone chase
onbeslisbaar is. Gogacz heeft aangetoond dat er een reductie is van het halting probleem
voor eindige automaten naar dit probleem [16].

We maken gebruik van de oblivous chase omdat deze meer gevallen omvat dan de
gewone chase. Dit zal dus leiden tot striktere voorwaarden in onze terminatie condities.
Stratificatie was immers slechts een terminatie conditie voor CT∀∃ en we zijn nu op
zoek naar terminatie condities voor CT∀∀. Het is dus logisch dat we hiervoor striktere
condities zullen moeten toepassen.
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6.2.2 Definitie

Voor twee TGD’s of EGD’s σ1 en σ2 ∈ Σ zeggen we dat σ1 ≺c σ2 als en slechts als er
een tableau T en tupels a en b bestaan zodat:

• T |= σ2(b)

• Er is een chase step in de oblivious chase die van T naar T ′ gaat door de toepassing
van σ1 op a.

• T ′ 6|= σ2(b)

We geven een voorbeeld van een dergelijke situatie.

Voorbeeld 6.2.1. We vertrekken vanuit de volgende gegevens:

• σ1 = R(x1, x2)→ ∃y S(x1, y)

• σ2 = S(x1, x2) ∧ S(x1, x3)→ T (x1)

• T = {R(a, b), S(a, b)}

• a = a, b

• b = a, b, n1

We zien dan dat T |= σ2. Dit is triviaal voldaan aangezien T geen tegenspraak be-
vat voor σ2. We kunnen dan T ′ maken door middel van een chase step die σ1 toe-
past voor a. De toepassing van σ1 leidt tot de toevoeging van S(a, n1). Dus T ′ =
{R(a, b), S(a, b), S(a, n1)}. We zien dan dat T ′ 6|= σ2. We vinden immers wel S(a, b)
en S(a, n1) in T ′ maar geen T (a) ook al zou deze er volgens σ2 in moeten zitten.

Voor dit voorbeeld zien we dus dat σ1 ≺c σ2 aangezien aan alle voorwaarden voldaan
is.

Met behulp van deze definitie kunnen we de c-chase graph Gc(Σ) voor een verzameling
dependencies Σ definiëren. Gc(Σ) = (Σ, E). De knopen zijn dus de dependencies uit
Σ. Verder is er een boog in E tussen twee dependencies σ1, σ2 ∈ Σ als σ1 ≺c σ2. Deze
boog gaat van σ1 naar σ2.

We zeggen dat Σ c-stratified is als en slechts als de dependencies in elke cyclus van
Gc(Σ) zwak acyclisch zijn.

Voorbeeld 6.2.2. We kunnen c-stratificatie bekijken voor de set van TGD’s Σ =
{σ1, σ2, σ3} met:

• σ1 = R(x1)→ S(x1, x1)

• σ2 = S(x1, x2)→ ∃z T (x2, z)

• σ3 = T (x1, x2) ∧ T (x2, x3)→ R(x3)

We kunnen Gc(Σ) opstellen. Deze is zichtbaar in Figuur 6.2. We zien dat deze slechts
bestaat uit een enkele component die niet zwak acyclisch is. Σ is dus niet aan c-stratified.
De terminatie is dus niet zeker. We zien aan σ2 waarom dit het geval is. We kunnen
immers een opbouw van gelabelde nullen krijgen door σ2 telkens opnieuw toe te passen.
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Figuur 6.2: De c-chase graph voor Σ uit Voorbeeld 6.2.2

Belangrijk is dat c-stratifiatie een uitbreiding is van zwakke acycliciteit. Dit is te zien
in Voorbeeld 6.2.3.

Voorbeeld 6.2.3. We geven een voorbeeld van een verzameling dependencies Σ die
niet zwak acyclisch is maar wel c-gestratifieerd. Σ = {σ} met

E(x1, x2) ∧ E(x2, x1)→ ∃y1, y2E(x1, y1) ∧ E(y1, y2) ∧ E(y2, x1)

Het is duidelijk in te zien dat Σ niet zwak acyclisch is. Als we deze dependency bekijken
in de context van een graaf dan gaat σ afdwingen dat er voor elke cyclus van lente 2
ook een cyclus van lengte 3 is. Als we een tableau T hebben zodat T |= σ dan weten we
dat elke cyclus van lengte 2 dus ook een cyclus van lengte 3 heeft. We kunnen echter
geen nieuwe cycli van lengte 2 maken door de toepassing van σ. Er is dus geen T ′ die
het resultaat is van de toepassing van σ in de oblivious chase op T zodat T ′ 6|= σ.We
zien dus dat σ 6≺c σ. De c-chase graph van Σ bevat dus geen enkele boog. Er zijn dus
geen cycli in de c-chase graph die zwak acyclish moeten zijn. Het is dus triviaal dat Σ
c-gestratifieerd is.

Verder is het ook belangrijk om te controleren dat verzamelingen van dependencies
Σ die c-gestratifieerd zijn inderdaad vervat zitten in CT∀∀[32]. We schetsen kort de
intüıtie achter dit bewijs.
De reden dat dit het geval is, is analoog aan de reden bij stratificatie. We kunnen
immers weer terminatie afdwingen door gebruik te maken van de cycli in Σ. We weten
immers voor elk van deze cycli dat ze voldoen aan zwakke acycliciteit. We weten dus
dat voor deze cycli alle uitvoeringen van de chase tot een terminale chase sequence
zullen leiden. We hoeven dan enkel nog rekening te houden met de dependencies die
niet voorkomen in een cyclus. Aangezien deze niet voorkomen in een cyclus kunnen
ze slechts een eindig aantal keren uitgevoerd worden. De uiteindelijke chase sequence
voor Σ zal dus een combinatie zijn van de eindige chase sequence voor de cycli van Σ
en de eindige toepassing van de dependencies die niet voorkomen in een cyclus van Σ.
Vermits beide onderdelen van deze combinatie eindig zijn zal het resultaat ook eindig
zijn.

We merken verder nog op dat testen voor c-stratificatie gedaan kan worden in coNP.

6.3 Safe dependencies

We introduceren de klasse van de safe dependencies. Dit is een nog een andere extensie
van zwakke acycliciteit die terminatie van de chase garandeert.

Om tot dit concept te komen maken we gebruik van affected positions, geintroduceerd
door Cali[5]. De definitie is als volgt: Voor een gegeven verzameling TGD’s Σ is de
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verzameling van affected positions aff(Σ) inductief gedefinieerd als volgt: Neem p een
positie in de head van een TGD σ ∈ Σ.

• Als er een existentieel gekwantificeerde variabele voorkomt op positie p dan p ∈
aff(Σ).

• Als er eenzelfde universeel gekwantificeerde variabele x voorkomt op positie p en
in de body van σ enkel voorkomt op affected positions dan p ∈ aff(Σ).

Intüıtief zien we dat deze affected positions een overschatting zijn van de mogelijke
posities waar nieuw gëıntroduceerde gelabelde nullen kunnen voorkomen tijdens de
chase.

Gebruikmakend van deze affected positions komen we tot de definitie van een propaga-
tion graph prop(Σ) voor een verzameling dependencies Σ. prop(Σ) = (aff(Σ), E). De
knopen zijn dus de affected positions van Σ. Analoog aan zwakke acycliciteit bestaat E
uit twee verschillende soorten bogen. We kunnen deze bogen toevoegen op de volgende
manier: voor elke TGD ∀x(φ(x) → ∃y ψ(x, y)) en voor elke x in x die voorkomt in ψ
en voor elk voorkomen van x op positie p1 in φ:

• Als x enkel voorkomt op affected positions van φ dan voor elk voorkomen van x
op positie p2 in ψ voegen we een boog toe van de vorm p1 → p2.

• Als x enkel voorkomt op affected positions van φ dan voor elke existentieel ge-
kwantificeerde variabele y and voor elke voorkomen van y op positie p2 voegen
we een boog toe van de vorm p1

∗−→ p2.

Een verzameling dependencies Σ is dan safe als en slechts als prop(Σ) geen cycli heeft
die een speciale boog bevatten.

We zien dus dat deze definitie zeer analoog is met die van zwakke acycliciteit met het
verschil dat we nu gebruik maken van de propagation graph en niet van de dependency
graph.

Voorbeeld 6.3.1. We bekijken een verzameling TGD’s Σ = {σ1, σ2, σ3} met:

• σ1 = R(x1, x2)→ ∃y R(x2, y)

• σ2 = R(x1, x2)→ S(x2)

• σ3 = S(x1) ∧R(x1, x2)→ T (x1)

We beginnen met het berekenen van aff(Σ). We weten dat positie R2 affected is want
in σ1 komt deze positie voor met een existentiele kwantor. Als R2 affected is dan zien
we dat als gevolg heeft dat S1 ook affected is. Dit komt doordat in σ2 de positie S1

het resultaat is van de affected position R2. We zien immers dat x2 enkel voorkomt
in affected positions in de body van σ2. Voor σ3 zien we dat T1 niet toegevoegd wordt
aan de verzameling affected positions aagezien x1 voorkomt op positie R1 en dit is geen
affected position. We zien dus dat:

aff(Σ) = {R2, S1}
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Figuur 6.3: De propagation graph prop(Σ) voor Voorbeeld 6.3.1

Voor deze posities kunnen we nu de propagation graph prop(Σ) opstellen. De knopen
van deze graph zijn R2 en S1. We zien dat er een speciale boog is van R2 naar R2 en
een gewone boog van R2 naar S1. De resulterende graaf is te zien in Figuur 6.3.

We zien dat prop(Σ) een cyclus bevat die een special boog heef namelijk R2
∗−→ R2. We

zien dus dat Σ niet safe is en de terminatie van de chase niet gegarandeerd is.

Dit resultaat is logisch aangezien de constante toepassing van TGD σ1 zou leiden tot
een oneindige chase. We kunnen hiermee immers telkens nieuwe variabelen genereren.

Belangrijk aan deze terminatie conditie is dat het een uitbreiding is van zwakke acycli-
citeit. We merken hierbij op dat prop(Σ) ⊆ dep(Σ). Als Σ zwak acyclisch is dan zal Σ
dus ook safe zijn. Omgekeerd is dit echter niet het geval zoals zichtbaar in Voorbeeld
6.3.2. Er bestaan verzamelingen van dependencies die niet zwak acyclisch zijn maar
wel safe.

Voorbeeld 6.3.2. We bekijken Σ = {σ}. Hierbij is σ = R(x1, x2, x3) ∧ S(x2) →
∃yR(x2, y, x1).

We controleren eerst of Σ zwak acyclisch is. Dit doen we door de dependency graph op
te stellen. Deze is zichtbaar in Figuur 6.4. We zien dat deze verschillende cycli met
een speciale boog bevat en dat Σ dus niet zwak acyclisch is.

We controleren nu of Σ safe is. We berekenen eerst de affected positions van Σ. We
zien dat R.2 een affected position is aangezien hier een existentieel gekwantificeerde
variabele voorkomt. Verder zijn er geen affected positions.De proposition graph bevat
dus enkel deze positie, zoals zichtbaar is in Figuur 6.5. prop(Σ) bevat dus duidelijk geen
cyclus die gebruik maakt van een speciale boog. Σ is dus safe.

We zien dus dat Σ niet zwak acyclish is maar wel safe.

Verder is het ook belangrijk dat Σ is safe =⇒ Σ ∈ CT∀∀. De reden hiervoor is
analoog aan deze voor SwA. We maken gebruik van het feit dat we weten dat alle cycli
reeds in CT∀∀ zitten. We tonen dan aan dat we volgens de structuur van prop(Σ) een
chase sequence kunnen opstellen. De chase van alle cycli is eindig aangezien ze in CT∀∀
zitten. De dependencies die niet in een cyclus zitten kunnen slechts een eindig aantal
keer toegepast worden. De chase over de volledige Σ zal dus ook eindig zijn.

We kunnen ons nu ook nog afvragen of er een verband is tussen c-stratificatie en safe
dependencies. We vinden echter dat ze niet met elkaar vergelijkbaar zijn. C-stratificatie
impliceert dus niet het safe zijn van een verzameling dependencies noch omgekeerd.
Om dit aan te tonen geven we een voorbeeld van een verzameling dependencies die safe
is maar niet c-gestratifieerd en een verzameling dependencies die niet safe is maar wel
c-gestratifieerd.
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Figuur 6.4: De dependency graph dep(Σ) voor Voorbeeld 6.3.2

Figuur 6.5: De propagation graph prop(Σ) voor Voorbeeld 6.3.2

Voorbeeld 6.3.3. We beschouwen een verzameling dependencies Σ = {σ1, σ2} met

• σ1 = R(x1, x2, x3) ∧ S(x2, x3)→ ∃yR(x2, y, x1)

• σ2 = R(x1, x2, x3)→ S(x1, x3)

We kunnen voor dit voorbeeld aantonen dat σ1 ≺c σ2 en σ2 ≺c σ1. Verder is Σ niet
zwak acyclisch. We zien dus dat Σ niet c-gestratifieerd is. We zien echter dat Σ wel
safe is. R.2 is de enige affected position voor de dependencies in Σ. De propagation
graph komt dus overeen met Figuur 6.5. Σ is dus niet c-gestratifieerd maar wel safe.

Voorbeeld 6.3.4. We beschouwen een verzameling dependencies Σ = {σ} met

σ = E(x1, x2) ∧ E(x2, x1)→ ∃y1, y2E(x1, y1) ∧ E(y1, y2) ∧ E(y2, x1)

We zien dan dat Σ c-gestratifieerd is en niet zwak acyclisch (zie Voorbeeld 6.2.3). Als
we testen of de dependency safe is zien we dat de aff(Σ)= {E.1, E.2}. We zien dan dat
de propagation graph gebruik maak van alle posities dus dep(Σ) = prop(Σ). Σ is niet
zwak acyclisch en dus ook niet safe.

6.4 Safely restricted dependencies

We zullen de methode van c-stratificatie uitbreiden naar het begrip safe restriction. Dit
begrip bouwt op het verdiepen van de ≺c relatie.

We benoemen de verzameling van posities uit Σ pos(Σ). We kunnen dan het begrip
null-pos definieren: Voor een verzameling Σ van dependencies, T een tableau en N ⊆ V
is null-pos(N,T ) = {p ∈ pos(Σ) | a ∈ N, a komt voor op positie p in T}.
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We zien dus dat null-pos(N,T ) de verzameling is van posities uit I die ook voorkomen
in Σ en waarop variabelen uit N voorkomen.

We definiëren dan ≺P als verfijning van ≺c. Zij Σ een verzameling dependencies en
P ⊆ pos(Σ). Voor alle σ1, σ2 ∈ Σ zeggen we dat σ1 ≺P σ2 als en slechts er tupels a en
b en een tableau T0 zijn zodat:

• T0 |= σ2(b)

• Er is een chase step in de oblivious chase die van T0 naar T1 gaat door de toepas-
sing van σ1 op a.

• T1 6|= σ2(b)

• Er is een n ∈ b ∩∆null in de head van σ2(b) zodat null-pos({n}, T0) ⊆ P .

We zien dat de eerste drie voorwaarden overeenkomen met deze van c-stratificatie.
Het verschil schuilt dus in de laatste voorwaarde. Deze controleert of er een mogelijk
gevaarlijke null voorkomt. Merk op dat de P van ≺P aangeeft met welke verzameling
posities we werken. Als we werken met een verzameling f van posities dan krijgt het
symbool de vorm ≺f .

We zien dat ≺c een speciaal geval is van ≺P . Als we P = pos(Σ) nemen dan bevat
P alle posities uit Σ. Dit zal er voor zorgen dat de laatste voorwaarde uit de definitie
altijd voldaan is. We moeten dan enkel de eerste 3 voorwaarden beschouwen en deze
komen exact overeen met de voorwaarden voor ≺C .

Met deze definitie kunnen we ons begrip van affected positions uitbreiden naar de posi-
ties relatief aan een dependency en een verzameling van posities. Voor een verzameling
posities P en een TGD σ is aff-cl(σ, P ) de verzameling posities p uit de head van σ
zodat:

• Voor elke universeel gekwantificeerde variabele x op positie p: x voorkomt in de
body van σ op posities uit P of,

• p een existentieel gekwantificeerde variabele bevat.

We maken gebruik van deze definitie en de verfijning van ≺c om een restrictie systeem
te definiëren. Dit systeem is een generalisatie van de c-chase graph (Paragraaf 6.2.2).

Een 2-restrictie systeem is een koppel (G′(Σ), f) waarbij G′(Σ) = (Σ, E) een gerichte
graaf en f ⊆ pos(Σ) zodat:

1. voor alle TGD’s σ1 en voor alle (σ1, σ2) ∈ E: aff-cl(σ1, f) ∩ pos(Σ) ⊆ f

2. voor alle TGD’s σ2 en voor alle (σ1, σ2) ∈ E: aff-cl(σ2, f) ∩ pos(Σ) ⊆ f

3. voor alle σ1, σ2 ∈ Σ : σ1 ≺f σ2 =⇒ (σ1, σ2) ∈ E

Intüıtief zien we dat deze voorwaarden afdwingen dat alle beschouwde posities in f
zitten. De affected positions moeten immers een deel zijn van f voor beide TGD’s.
Verder doet de laatste voorwaarde ons terugdenken aan de c-chase graph. Er is immers
een boog tussen σ1 en σ2 als σ1 ≺f σ2.
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We noemen een dergelijk 2-restrictie systeem minimaal als het verkregen kan worden
vanuit ((Σ, ∅), ∅) door toepassing van de voorwaarden uit de eerste twee punten totdat
alle voorwaarden gelden. Dit wil zeggen dat bijvoorbeeld voor de eerste voorwaarde de
verzameling van posities f enkel uitgebreid wordt met de posities die nodig zijn om aan
de voorwaarde te voldoen.

We geven nu twee voorbeelden van 2-restrictie systemen. Ons eerste voorbeeld toont
aan dat er altijd een 2-restrictie systeem bestaat.

Voorbeeld 6.4.1. Neem Σ een willekeurige verzameling dependencies. Dan is ((Σ,Σ×
Σ), f) met f = pos(Σ) een 2-restrictie systeem voor Σ. We kunnen de voorwaarden
afgaan om te controleren dat dit het geval is. De eerste vereiste is dat al onze affected
positions aff-cl(σ1, f) en aff-cl(σ2, f) vervat moeten zijn in f . Aangezien alle mogelijke
posities in f zitten zijn deze er dus ook een deel van. De eerste twee voorwaarden zijn
dus voldaan. Dan moeten we nog controleren dat voor elke σ1 en σ2 uit Σ geldt dat
σ1 ≺f σ2 =⇒ (σ1, σ2) ∈ E. We zien echter dat E alle mogelijke bogen bevat. Elke twee
knopen zijn dus met elkaar verbonden. Dit wil zeggen dat (σ1, σ2) ∈ Σ zelfs als σ1 6≺f
σ2. Dit is dus een manier om een 2-restrictie systeem te maken voor een willekeurige
verzameling dependencies Σ. Merk op dat dit systeem meestal niet minimaal zal zijn.
We voegen immers alle mogelijke bogen toe aan de graaf dus waarschijnlijk zijn er ook
bogen voor gevallen waar σ1 6≺f σ2. Deze bogen zouden niet toegevoegd worden in het
minimale geval.

Het tweede voorbeeld geeft aan dat 2-restrictie systemen zwakker zijn dan de safe of c-
stratified verzamelingen [32]. Het 2-restrictie systeem uit dit voorbeeld is ook minimaal.

Voorbeeld 6.4.2. We maken gebruik van een databaseschema zodat S(x) een knoop
is in de context van een graaf en E(x, y) een boog. We kiezen dan Σ = {σ1, σ2} met:

• σ1 = S(x) ∧ E(x, y)→ E(y, x)

• σ2 = S(x) ∧ E(x, y)→ ∃z E(y, z) ∧ E(z, x)

Deze dependencies zorgen ervoor dat alle knopen uit S een cyclus hebben van lengte 1
en van lengte 2. aff(Σ) = {E1, E2}. We kunnen dan controleren of dit voorbeeld safe
is door te kijken naar prop(Σ). Deze is te zien in Figuur 6.6. We zien dat deze graaf

duidelijk cyclussen bevat die gebruik maken van een speciale pijl (
x−→) en dus is Σ niet

safe.

We kunnen controleren of Σ voldoet aan c-stratificatie. We zien dat σ1 ≺c σ2, σ2 ≺c σ1

en σ2 ≺c σ2. We kunnen dan de c-chase graph Gc(Σ) opstellen. Deze graaf is te zien
in Figuur 6.7. We zien dat deze slechts uit een sterk verbonden component bestaat die
niet zwak acyclisch is. Σ voldoet dus niet aan c-stratificatie.

We gaan nu een minimaal 2-restrictie systeem opstellen voor Σ. We vertrekken dus
vanuit ((Σ, ∅), ∅). We kunnen dan controleren of σ2 ≺∅ σ1. We kiezen een tableau
T0 = {S(c), S(d), E(c, d)} en a = c, d en b = d, n1 met n1 ∈ ∆null en c, d ∈ ∆. We
kunnen dan I1 berekenen als het resultaat van de toepassing van σ2 op a. We zien dan
dat T1 = T0 ∪ {E(d, n1), E(n1, c)}. Voor deze tableaus zien we dan dat T0 |= σ1(b)
en T1 6|= σ1(b). We moeten dan enkel de laatste conditie nog controleren. We kiezen
hiervoor n1 uit b. We zien dan dat null−pos({n1}, T0) = ∅ aangezien n1 niet voorkomt
in T0. Aangezien P = ∅ zien we dus dat null − pos({n1}, T0) ⊆ P en dus is de laatste
voorwaarde ook voldaan. We kunnen dus concluderen dat σ2 ≺∅ σ1.
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Figuur 6.6: prop(Σ) uit Voorbeeld 6.4.2

Figuur 6.7: Gc(Σ) uit Voorbeeld 6.4.2

Dit zorgt dus voor een boog van σ2 naar σ1. We krijgen dus als minimaal 2-restrictie
systeem G′(Σ) = ((Σ), {(σ2, σ1)}), ∅). Om te voldoen aan punt 1 en 2 uit de definitie
van een 2-restrictie systeem moeten de affected positions uit σ1 en σ2 vervat zitten in
f . We krijgen dus f = {E1, E2} en als systeem ((Σ), {(σ2, σ1)}), f)

Verder zien we ook dat de positie S geen invloed heeft op de creatie van nieuwe gelabelde
nullen. Deze zal dus niet toegevoegd moeten worden aan onze f . We kunnen ook
aantonen dat σ1 6≺f σ1 en σ1 6≺f σ2 en σ2 6≺f σ2. Dit heeft als resultaat dat we niks
meer moeten toevoegen aan ons 2-restrictie systeem. Het minimale 2-restrictie systeem
voor Σ is dus ((σ, {(σ2, σ1)}), f).

We maken nu gebruik van 2-restrictie systemen om tot de definitie van safely restricted
te komen. Een verzameling dependencies Σ is safely restricted als en slechts als er
een 2-restrictie systeem (G′(Σ), f) is voor Σ zodat elke sterk verbonden component in
G′(Σ) safe is.

Een component van een graaf is een sterk verbonden component als elke knoop uit deze
component in verbinding staat met elke andere knoop uit deze component.

Voorbeeld 6.4.3. We kunnen de graaf opstellen voor ons restrictie systeem uit Voor-
beeld 6.4.2. We zien dat deze slecht één boog heeft van σ2 naar σ1. Dit is te zien op
Figuur 6.8. Aangezien deze component safe is, is Σ safely restricted. We zien dus dat
Voorbeeld 6.4.2 niet voldoet aan c-startificatie of safe is maar wel safely restricted is.

Belangrijk is dat we zien dat safely restricted inderdaad een uitbreiding is voor zowel
safe als c-gestratifieerde verzamelingen van dependencies.

Figuur 6.8: De graaf voor het 2-restrictie systeem uit Voorbeeld 6.4.2
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Het verband tussen deze terminatie condities is dus als volgt :

• Als Σ safe is dan is Σ safely restricted.

• Als Σ c-gestratifieerd is Σ safely restricted.

• Er is een Σ die safely restricted is maar niet safe noch c-gestratifieerd.

Verder moeten we ook nog aantonen dat als een verzameling dependencies Σ safely
restricted is dat hieruit volgt dat σ ∈ CT∀∀. We geven een schets van de manier
waarop dit bewezen kan worden. Voor het bewijs steunen we op het feit dat er een
uniek minimaal 2-restrictie systeem is voor Σ. Verder maken we ook gebruik van de
eigenschap dat als alle strongly connected components van het minimale k-restrictie
probleem in CT∀∀ zitten dan Σ ∈ CT∀∀. Analoog aan vorige bewijzen is de intüıtie
weer dat een chase volgens deze componenten slechts eindig kan zijn aangezien alle
sterk verbonden componenten reeds deel zijn van CT∀∀.

6.5 Inductively restricted dependencies

In deze pragraaf veralgemenen we onze safe beperking door gebruikt te maken van een
2-restrictie systeem. Met behulp van deze uitgebreide safety introduceren we dan de
terminatie conditie inductive restriction. Het idee achter deze techniek is weeral het
opdelen van de verzameling van dependencies in kleinere deelverzamelingen. Hierna
maken we dan gebruik van de safety eigenschap om te controleren of de deelverzame-
lingen veilig zijn.

We beginnen met een motiverend voorbeeld van een verzameling dependencies Σ die
niet safe noch safely restricted is.

Voorbeeld 6.5.1. Dit voorbeeld is een verder uitbreiding van Voorbeeld 6.4.2. We
weten dus al dat het voorbeeld niet safe en niet c-gestratifieerd is. We voegen een extra
dependency toe aan Σ zodat Σ = {σ1, σ2, σ3} met :

• σ1 = S(x) ∧ E(x, y)→ E(y, x)

• σ2 = S(x) ∧ E(x, y)→ ∃z E(y, z) ∧ E(z, x)

• σ3 = ∃x, y S(x) ∧ E(x, y)

We zoeken dan het minimale 2-restrictie systeem voor Σ. Dit geeft ons G′(Σ′) =
(Σ, {(σ1, σ2), (σ2, σ1), (σ3, σ1), (σ3, σ2)}, f} met f = {E.1, E.2, S.1}. De reden dat dit
systeem zo sterk verschilt van het systeem uit Voorbeeld 6.4.2 is dat de toevoeging van σ3

ervoor zorgt dat S.1 ook een affected position is. Dit systeem bevat de sterk verbonden
component σ1, σ2}. We zien nu dat het voorbeeld ook niet safely restricted is aangezien
{σ1, σ2} niet safe is.

We hebben dus een verzameling dependencies gevonden waarvoor we geen terminatie
conditie kunnen vinden. Om dit op te lossen gaan we een nieuwe terminatie conditie
introduceren.
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Het eerste wat we introduceren om tot deze nieuwe terminatie conditie te komen is
een algoritme voor het berekenen van het minimale 2-restrictie systeem voor de sterk
verbonden componenten. Dit algoritme berekent dus de deelverzamelingen waarin we
Σ gaan verdelen en berekent dan een restrictie systeem hiervoor. Dit part(Σ) algo-
ritme werkt op een verzameling dependencies Σ. Het algoritme zal dan recursief alle
deelverzamelingen berekenen.

Algorithm 1 Het part(Σ) algoritme

input: Σ, een verzameling TGD’s en EGD’s.
begin

bereken de sterk verbonden componenten C1, . . . , Cn van
het minimale 2-restrictie systeem van Σ
D = ∅
if (n == 1) then

if (C1 6= Σ) then
return part(C1)

endif
return {Σ}

endif
for i = 1 to n do

D = D ∪ part(Ci).
endfor
output D

end

Met behulp van dit algoritme kunnen we onze definitie formuleren. Een verzameling
van dependencies Σ is inductively restricted als en slechts elke Σ′ ∈ part(Σ) safe is.

Voorbeeld 6.5.2. We kunnen nu de inductively restricted conditie toepassen op Voor-
beeld 6.5.1. We doen dit door het part algoritme toe te passen op Σ.

Dit begint met het berekenen van de sterk verbonden componenten van Σ. We weten
dat deze component {σ1, σ2} is (Voorbeeld 6.5.1). We zitten dan in het n == 1 geval
en gaan dus part toepassen op {σ1, σ2} en het resultaat hiervan als output geven.

Als we voor component {σ1, σ2} het minimale 2-restrictie systeem berekenen dan zien
we dat dit geen cyclus bevat( zie Voorbeeld 6.4.2). Dit toont aan dat part(Σ, 2) = ∅.
Er zijn immers geen sterk verbonden componenten meer in het minimale 2-restrictie
systeem van {σ1, σ2}. Dit zorgt dus voor een n = 0 situatie zodat ons algoritme gewoon
D = ∅ als output geeft. We kunnen dus concluderen dat Σ inductively restricted is.

Intüıtief is dit een logisch resultaat aangezien de chase voor deze Σ inderdaad zal eindi-
gen. Enkel σ3 voegt nieuwe knopen toe en deze dependency zal slechts een eindig aantal
keer toegepast kunnen worden. σ1 en σ2 gaan dan alle 1- en 2-cycli genereren. Dit zijn
er echter een eindig aantal als er geen nieuwe knopen meer gëıntroduceerd worden.

Ons voorbeeld toont aan dat inductively restricted nog een verdere uitbreiding is van
safely restricted.

Als σ inductively restricted is dan Σ ∈ CT∀∀. Het bewijs hiervoor is analoog aan dit
voor safely restricted. We maken gebruik van de gegeven terminatie conditie voor de
sterke componenten om tot een eindige chase te komen voor Σ[32].
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Hoofdstuk 7

Data-afhankelijke terminatie
van de chase

De volgende stap in ons onderzoek van de terminatie van de chase is de studie van CTT,∀
en CTT,∃. Een belangrijk verschil met de vorige hoofdstukken is dat de terminatie in
dit geval afhankelijk is van de data die gebruikt wordt.

7.1 Irrelevantie

We weten dat de chase altijd zal eindigen voor een tableau T als de verzameling van de
dependencies Σ ∈ CT∀∀

We kunnen verder bouwen op deze observatie door te berekenen welke dependencies uit
Σ niet van toepassing zijn voor de chase over T . Hiervoor introduceren we het begrip
irrelevant. We zeggen dat een dependency σ ∈ Σ irrelevant is voor een tableau T ,
genoteerd als (T,Σ)-irrelevant, als en slechts als er geen chase sequence is zodat σ kan
vuren. Er is dus geen enkele stap in de chase sequence die σ toepast voor een bepaalde
tupel a uit T .

We willen gebruik maken van deze irrelevante dependencies bij het bepalen van de ter-
minatie van de chase. De vraag is dus of het makkelijk is om de verzameling van alle
(T,Σ)-relevante dependencies te berekenen. We zien echter dat het voor een gegeven
set van dependencies Σ, een dependency σ ∈ Σ en een tableau T onbeslisbaar is of
σ(T,Σ)-irrelevant is. Het bewijs van deze stelling steunt op de reductie van een gekend
onbeslisbaar probleem naar het irrelevantie probleem. Het gekende onbeslisbare pro-
bleem dat we hiervoor gebruiken is het probleem of een Turing machine M een zekere
transitie t bereikt (met de lege string als input). We gebruiken hiervoor het verband
tussen de uitvoering van een Turing machine en de uitvoering van de chase analoog aan
het bewijs uit Paragraaf ??[32].

We zien dus dat het niet mogelijk is om de minimale verzameling dependencies te
bepalen die kunnen vuren tijdens de chase van T . We kunnen echter wel voorwaarden
bepalen die de (T, σ)-irrelevantie van een dependency afdwingen. Hiervoor introduceren
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we de speciale dependency σT .

σT = ∃x
∧

R(x′)∈T

R(x′)

Hierbij is x = ∪R(x′)∈Tx
′. Voor een tableau T is dit een conjunctie van de elementen

uit T met een existentiële kwantor voor de variabelen uit T .

Deze σT kunnen we gebruiken bij het opstellen van een c-chase graph Gc(Σ∪ {σT } We
maken dan gebruik van deze c-chase graph om te bepalen welke dependencies bereikbaar
zijn vanuit σT , de verzameling van deze dependencies noemen we WCCΣ(σT ). We
kunnen dan aantonen dat als σ 6∈ WCCΣ(σI) dan is σ (I,Σ)-irrelevant [32].

Intuitief kunnen we inzien dat dit het geval is. ΣT zal immers de elementen die over-
eenkomen met de informatie van tableau T introduceren in de c-chase graph. De bogen
in deze graaf geven aan welke dependencies mekaar kunnen afvuren. De dependencies
die bereikbaar zijn vanuit σT zijn dus de dependencies die afgevuurd kunnen worden
als resultaat van de toepassing van σT . Aangezien ΣT overeen komt met de data uit
tableau T zijn dit dus de dependencies die afgevuurd kunnen worden op de data van
T . De dependencies die niet voorkomen in WCCΣ(σT ) worden dus niet afgevuurd op
de data uit T . Ze zijn dus niet relevant.

Voorbeeld 7.1.1. We bekijken een verzameling dependencies Σ = {σ1, σ2, σ3} met:

• σ1 = E(x1, x2, d)→ S(x1) ∧ S(x2)

• σ2 = R(x1, x2, d)→ R(x2, x1, d)

• σ3 = E(x1, x2, d)→ ∃y, d′ E(x2, y, d
′)

We zien dat σ3 ervoor zorgt dat Σ 6∈ CT∀∀ en Σ 6∈ CT∀∃.

We willen nu echter de terminatie bekijken voor een zeker tableau T met

T = {R(c1, x1, d1), E(x1, x2, d2), E(x2, x1, d2), R(x1, c1, d1)}

We kunnen dan σT opstellen voor deze T :

σT = ∃c1, d1, d2, x1, x2 R(c1, x1, d1) ∧ E(x1, x2, d2) ∧ E(x2, x1, d2) ∧R(x1, c1, d1)

We stellen de c-chase graph Gc(Σ∪{σT }). De dependencies die in deze graaf bereikbaar
zijn vanuit σT zijn de relevante dependencies. Gc(Σ∪{σT }) is zichtbaar in Figuur 7.1.
We zien dus dat σT enkel verbonden is met σ1 dus:

WCCΣ(σT ) = {σ1}

Het resultaat hiervan is dat zowel σ2 als σ3 (T,Σ)-irrelevant zijn.

7.2 CTT,∀

We kunnen dan van deze irrelevantie gebruik maken om de terminatie van de chase te
bepalen. We weten immers dat enkel de dependencies uit Σ′ afgevuurd zullen worden.
Als deze dus deel zijn van CT∀∀ dan weten we dat de terminatie verzekerd is.
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Figuur 7.1: De c-chase graph voor Voorbeeld 7.1.1

We hergebruiken dus de terminatiecondities van CT∀∀ maar passen deze enkel toe op
de dependencies die relevant zijn voor het gegeven tableau.

Voorbeeld 7.2.1. We kunnen deze terminatieconditie toepassen voor de informatie
uit Voorbeeld 7.1.1. We moeten dus enkel de terminatie controleren voor Σ\{σ2, σ3} =
{σ1}. Als we enkel σ1 bekijken dan zien we dat {σ1} ∈ CT∀∀. We zien dus dat Σ ∈
CTT,∀.

7.3 CTT,∃

We kunnen nu deze redenering ook toepassen voor CTT,∃. We komen dus tot eenzelfde
resultaat als voor CTT,∀. Als WCCΣ(σT ) ∈ CT∀∃ dan Σ ∈ CTT,∃.

We weten dat als σ 6∈ WCCΣ(σT ) dan is σ (T,Σ)-irrelevant. We controleren nu echter
alleen of de dependencies die wel in WCCΣ(σT ) zitten vervat zijn in CT∀∃. Dit zijn
dus enkel dependencies die wel relevant zijn. We weten dus voor de dependencies die
afgevuurd zullen worden dat ze deel zijn van CT∀∃ en dus dat er een eindige chase
sequence zal zijn als we enkel gebruik maken van deze dependencies. De niet relevante
dependencies worden niet gebruikt en hebben dus ook geen invloed op de terminatie
van de chase.

7.4 Monitoring

Een andere methode om te testen of de chase stopt is door het algoritme uit te voeren
en de resultaten te bekijken. Zo kunnen we de chase stoppen als er tupels gegene-
reerd worden die tot een oneindige chase kunnen leiden. Hiervoor introduceren we een
monitor graph. Een monitor graph is een tupel (W,E) waarbij W ⊆ V × 2pos(Σ) en
E ⊆W × Σ× 2pos(Σ) ×W .
Een knop is dus een tupel(n,P ) met n een waarde uit V en P de posities waarop deze n
gegenereerd is. Een edge (n1, P1, σi, , P, n2, P2, ) is een boog tussen (n1, P1) en (n2, P2).
De boog is gelabeld met de dependency σi die verantwoordelijk is voor de creatie van
n2 en met de posities P uit de body van σi waarop n1 voorkwam bij de creatie van n2.

Voor een chase sequence S = T0, . . . , Tr kunnen we de monitor graph inductief definiëren
op de volgende manier:
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• G0 = (∅, ∅) is de graaf voor het lege chase segment.

• Als i < r en σi is een EGD dan is Gi+1 = Gi

• Als i < r en σi is een TGD dan wordt Gi+1 verkregen vanuit Gi op de volgende
manier:

– Als de chase stap van Ti naar Ti+1 geen nieuwe variabelen introduceert dan
is Gi+1 = Gi

– Anders, als de chase stap van Ti naar Ti+1 door de toepassing van σi op ai
wel nieuwe variabelen introduceert. Dan is Vi+1 de unie van Vi met alle paren
(n, P ) waarbij n een nieuw gëıntroduceerde variabele is en P de verzameling
van posities waarop n voorkomt.
Ei+1 = Ei ∪ {(n1, P1, n2, P2, σi, P ) | (n1, P1) ∈ Vi, (n2, P2) ∈ Vi+1 \ Vi en P
gelijk aan de verzameling posities uit de body van σi(ai) waar n1 voorkomt
}.

Aan de hand van deze monitor graph kunnen we nu een heuristiek invoeren voor het
niet eindigen van de chase. Deze heuristiek is k-cycliciteit.
Voor een monitor graph G = (V,E) en een k ∈ N noemen we G k-cyclisch als en slechts
als er paarsgewijs verschillende bogen e1, . . . , ek ∈ E bestaan zodat:

• Er is een pad in G dat e1, . . . , ek bevat en ei komt ergens voor in het pad voordat
ei+1 voorkomt in dit pad.

• Voor alle i ∈ [1, k − 1] geldt dat p2,3,4,6(ei) = p2,3,4,6(ei+2).

Hierbij betekent de notatie p2,3,4,6 dat ze enkel op deze plaatsen moeten overeenkomen.

We noemen een chase sequence dan k-cyclisch als de monitor graph van deze chase
sequence k-cyclisch is. We weten dat voor alle k ∈ N en voor elke oneindige chase
sequence S van de chase van I over Σ dat er een eindige prefix is van S die k-cyclisch is
[32]. Dit is het geval aangezien een oneindige chase sequence enkel kan voorkomen als er
nieuwe variabelen gëıntroduceerd worden. Er moet dus ergens in de chase sequence een
herhaling zijn van dependencies die nieuwe variabelen introduceren . Deze herhaling
zal ervoor zorgen dat de monitoring graph k-cyclisch zal zijn.

Voorbeeld 7.4.1. We beschouwen een verzameling dependencies Σ = {σ1, σ2} met:

• σ1 = R(x1, x2)→ ∃y S(x2, y)

• σ2 = S(x1, x2)→ ∃y R(x2, y)

Het is duidelijk in te zien dat de chase over Σ oneindig zal zijn. We tonen nu hoe me
monitoring kunnen gebruiken als heuristiek om de uitvoering van de chase af te breken.
We beginnen de chase vanuit tableau T = {R(a, b)}. Bij het begin van de chase is de
monitor graph G0 = (∅, ∅). Om de notatie van het voorbeeld te verkorten noteren we
geen {} als de verzameling posities slechts uit een enkele positie bestaat.

We beginnen dan met de toepassing van σ1 volgens h = {(x1, a), (x2, b)}. We krijgen
dan T1 = T0 ∪ {S(b, n1)}. We gaan de knopen van onze monitor graph dan uitbreiden
met (n1, S.2). We krijgen dus W1 = {(n1, S.2)}. We krijgen nog geen nieuwe boog
aangezien er geen knoop is in W0 dus G1 = W1, ∅).
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Voor de volgende chase step passen we σ2 toe volgens h = {(x1, b), (x2, n1)}. We krijgen
dan T2 = T1 ∪{R(n1, n2)}. We gaan de knopen van onze monitor graph dan uitbreiden
en krijgen W2 = W1 ∪ {(n2, R.2)}. We controleren dan of we een boog kunnen vinden
tussen een knoop uit W2 en een knoop uit W1. We krijgen inderdaad een boog van
(n1, S.2) naar (n2, R.2) deze boog heeft als dependency σ2 en als verzameling posities
P = {S.2}. Dus E2 = E1 ∪ {(n1, S.2, σ2, S.2, n2, R.2)}.

voor de volgende chase step passen we opnieuw σ1 toe, deze keer volgens h = {(x1, n1),
(x2, n2)}. We krijgen dan T3 = T2 ∪ {S(n2, n3)}. We kunnen ook weer onze moni-
tor graph aanpassen aan deze nieuwe chase step. We zien dat we een nieuwe knoop
krijgen zodat W3 = W2 ∪ {(n3, S.2)}. We voegen ook de nieuwe knoop toe: E3 =
E2 ∪ {(n2, R.2, σ1, R.2, n3, S.2)}.

We passen nogmaals σ2 toe, nu volgens h = {(x1, n2), (x2, n3)}. Dit geeft ons T4 =
T3 ∪ {R(n3, n4)}. We voegen dan ook een nieuwe knoop toe aan onze monitor graph
zodat W4 = W3 ∪ {(n4, R.2)}. We krijgen dan nog een extra boog zodat: E4 = E3 ∪
{(n3, S.2, σ2, S.2, n4, R.2)}.

De monitoring graph na deze iteraties is zichtbaar in Figuur 7.2. Om het voorbeeld
beknopt te houden gaan we op zoek naar 1-cycliciteit.
We vinden dan boog (n1, {S.2}, σ2, {S.2}, n2, {R.2}) en boog (n3, S.2, σ2, S.2, n4, R.2)
zodat voldaan is aan de voorwaarden voor 1-cycliciteit. De elementen op posities 2,3,4
en 6 komen immers overeen en er is een pad in de graaf waarin ze beide in voorkomen.
Ook zijn ze niet gelijk aangezien de elementen op positie 1 en 5 niet overeenkomen. We
stoppen dan met de uitvoering van de chase omdat onze heuristiek aangeeft dat deze
niet zal stoppen.

Uiteraard zouden we in de realiteit een grotere k kiezen.

Als we dus tijdens het monitoren van de uitvoering van de chase vinden dat de monitor
graph k-cyclisch is dan is dit een goede indicatie dat de chase oneindig zal zijn. Het
efficiënter om gebruik te maken van k-cycliciteit dan van eenvoudige heuristiek zoals
het aantal stappen in de chase sequences of het aantal toepassingen van een bepaalde
dependency. Door rekening te houden met cycli maken we een onderscheid tussen een
chase die gewoon veel stappen bevat en een chase waarin de dependencies leiden tot de
voortdurende creatie van nieuwe variabelen.
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Figuur 7.2: De monitor graph voor Voorbeeld7.4.1. De toevoeging van de bogen en de knopen
in deze graaf verliep van boven naar onder zoals in het voorbeeld.
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Hoofdstuk 8

Toepassingen van de Chase

8.1 Oplossen van het implicatie probleem

De chase werd gëıntroduceerd als oplossing voor het implicatie probleem[3]. Dit is dus
ook een eerste toepassing van het chase algoritme.

Voor een gegeven verzameling dependencies Σ en een dependency σ die niet in Σ zit,
kunnen we bepalen of Σ |= σ. Dit wil zeggen dat σ een logisch gevolg is van de depen-
dencies in Σ. Hiermee kunnen we bijvoorbeeld voor een nieuwe dependency bepalen of
een bepaald tableau T zal voldoen aan deze dependency. Stel immers dat ons tableau
T al voldoet aan Σ dus T |= Σ. Als we dan aan kunnen tonen dat Σ |= σ dan weten
we ook dat T |= σ.

Als we een chaseΣ(T ) vinden als resultaat van een chase van het tableau T dat over-
eenkomt met σ over Σ dan kunnen we aan de hand van dit resultaat controleren of
Σ |= σ. We doen dit door te controleren of de head van σ vervat zit in chaseΣ(T ). Dit
komt overeen met het controleren of chaseΣ(T ) |= σ. Als dit het geval is dan mogen
we concluderen dat Σ |= σ en als dit niet het geval is dan geldt deze implicatie niet.

Formeel kunnen we zeggen dat Σ |= σ ⇐⇒ chaseΣ(Tσ) |= σ. Waarbij Tσ het tableau
is dat overeenkomt met de body van σ.

Een eerste opmerking over het implicatie probleem is dat dit onbeslisbaar is als er
gebruik gemaakt wordt van keys en foreign keys[13, 14]. Verder gaan we enkel de chase
kunnen gebruiken om dit probleem op te lossen als chaseΣ(Tσ) effectief bestaat. We
zien dus dat we terminatie condities nodig hebben.

Een voorbeeld van het gebruik van de chase om het implicatie probleem op te lossen
werd reeds gegeven in Voorbeeld 3.2.1.

In de volgende paragraaf geven we nog een ander voorbeeld van het gebruik van de
chase om tot een oplossing voor het implicatieprobleem te komen. Hier wordt er geen
expliciet gebruik gemaakt van de chase maar het gaat om een methode die aanleunt bij
de chase.
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8.2 Implicatieprobleem voor inclusion dependencies

We bewijzen dat voor de klasse van inclusion dependencies de eindige en oneindige
implicatie beide beslisbaar zijn en dat ze samenvallen. We merken op dat dit bewijs
gebruik maakt van de chase en dus een toepassing van de chase is.

8.2.1 Afleidingsregels

Om dit probleem te bekijken beschouwen we de afleidingsregels voor inclusie dependen-
cies:

I1 R[X] ⊆ R[X] (reflexiviteit)

I2 als R[A1, . . . , Am] ⊆ S[B1, . . . , Bm] en i1, . . . , im is een permutatie van 1, . . . ,m
dan R[Ai1 , . . . , Aim ] ⊆ S[Bi1 , . . . , Bim ] (permutatie)

I3 als R[A1, . . . , Am] ⊆ S[B1, . . . , Bm] en i1, . . . , ik is een deelrij van 1, . . . ,m dan
R[Ai1 , . . . , Aik ] ⊆ S[Bi1 , . . . , Bik ] (projectie)

I4 als R[X] ⊆ S[Y ] en S[Y ] ⊆ T [Z] dan R[X] ⊆ T [Z] (transitiviteit)

We bewijzen dat deze set van afleidingsregels {I1, I2, I3, I4} sound and complete is voor
de logische implicatie van ind’s. Hierbij staat het begrip sound voor het juist zijn van
alle logische afleidingen uit de regels en complete voor het volledig zijn van de resultaten
van de logische afleiding volgens de regels, dit wil zeggen dat alle mogelijke gevolgen
gevonden worden. Deze regels zijn duidelijk sound, de vraag is dus of ze complete zijn.

Merk op dat I2 en I3 (permutatie en projectie) samengevoegd zouden kunnen worden
tot één regel van de volgende vorm:

als R[A1, . . . , Am] ⊆ S[B1, . . . , Bm] dan R[Ai1 , . . . , Aik ] ⊆ S[Bi1 , . . . Bik ]

voor elke sequentie i1, . . . , ik van distincte integers in{1, . . . ,m}

8.2.2 Compleetheid

We moeten bewijzen dat Σ |=fin σ ⇒ Σ ` σ

veronderstel:

• een databaseschema S = {(R1, ar1), . . . , (Rn, arn)}.

• Σ een verzameling ind’s over S

• Een ind σ = Ra[A1, . . . , Am] ⊆ Rb[B1, . . . , Bm]

• zodat Σ |= σ.
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We construeren een instance I van S om aan te tonen dat Σ ` σ

Neem een s′ een tupel over Ra zodat{
s′(ai) = i voor i ∈ [1,m]

s′(b) = 0 in alle andere gevallen

Deze s′ zal er dan bijvoorbeeld als volgt uitzien (0, 0, 1, 2, 0, 3, 5, 0, 4). Waarbij de ele-
menten die overeenkomen met de A1, . . . , Am uit σ hun index i als waarde krijgen. De
overige elementen krijgen 0 als waarde.

We maken dan een instance I(Ra) = {s′} en I(Rj) = ∅ voor j 6= a We passen nu de
volgende bewerking toe op I totdat deze niet meer kan worden toegepast:

(*) als er een regel Ri[C1, . . . , Ck] ⊆ Rj [D1, . . . , Dk] ∈ Σ bestaat en t ∈ I(Ri) dan
voeg u toe aan I(Rj) waarbij u(Dt) = t(Cl) voor l ∈ [1, k] en u(D) = 0 for
D /∈ [D1, . . . , Dk]

Hiermee bouwen we vanuit de starttupel s′ in Ra tupels op die voldoen aan de ind’s.

Merk op dat deze regel het verband bevat met de chase. We kiezen immers telkens een
dependency die we toepassen op de huidige instance net zoals in de chase gebeurt. We
kunnen dit bewijs dus zien als een toepassing van de chase.

Het uitvoeren van deze regel zal zeker stoppen aangezien alle tupels geconstrueerd
worden vanuit een verzameling met maximum m+ 1 waarden. We noemen het unieke
resultaat van deze bewerking de instance J .

We zien dan dat J |= Σ aangezien J opgebouwd is volgens de ind’s uit Σ en omdat
Σ |= σ weten we dat J |= σ .

Om het bewijs te vervolledigen tonen we het volgende aan:

(**) als er voor een bepaald Rj in S, u ∈ J(Rj), een getal q en attributen E1, . . . , Eq
van Rj met u(Ep) > 0 voor p ∈ [1, q] dan

Σ ` Ra[Au(e1), . . . Au(eq)] ⊆ Rj[E1, . . . , Eq]

We bewijzen dit door middel van inductie op de tupels van J in de volgorde dat deze
geconstrueerd zijn.

Basisgeval

basisgeval: u = s′ in J(Ra). We zien dat dit bewijsbaar is via I1.

We bekijken dit basisgeval in meer detail: als we s′ kiezen als u dan weten we dat voor
E1, . . . , Eq] geldt dat u(Ep) > 0 voor p ∈ [1, q] en aangezien u = s′ weten we dus dat
s′(Ep) > 0 voor p ∈ [1, q].

Dankzij de constructie van s′ weten we dat s′(Ep) enkel groter dan 0 kan zijn als deze
Ep overeenkomt met een Ai uit σ. De andere elementen kregen immers 0 als waarde.

55



We zien dus dat Ep = Ai voor p ∈ [1, q] en i ∈ [1,m]. We kunnen dan afleiden dat
s′(Ep) = s((Ai) en we weten uit de constructie van s′ dat s′(Ai) = i dus s′(Ep) = i.

Dit leidt tot het volgende resultaat:

Ep = Ai = As′(Ep)

We moeten nu aantonen dat Σ ` Ra[Au(E1), . . . , Au(Eq)] ⊆ Rj [E1, . . . , EQ]

Door het toepassen van Ep = Ai = As′(Ep) komen we tot

Σ ` Ra[E1, . . . , Eq] ⊆ Rj [E1, . . . , Eq]

We weten ook dat Rj in dit geval gelijk is aan Ra. We weten immers dat u ∈ J(Rj) en
u = s′ en uit de constructie van J weten we dat s′ ∈ J(Ra).

Als we dit toepassen komen we tot het volgende resultaat:

Σ ` Ra[E1, . . . , Eq] ⊆ Ra[E1, . . . , Eq]

Het is duidelijk zichtbaar dat dit gaat over reflexiviteit. Dankzij afleidingsregel I1 weten
we dat dit inderdaad bewijsbaar is en dus dat regel (**) geldt voor het basisgeval u = s′.

Inductiehypothese

Aangezien het basisgeval voldoet gaan we over tot de inductiestap, we veronderstellen
dan dat

• I ′ is de instance verkregen na k keer toepassen van de regel (*) voor een k ≥ 0.

• De regel (**) geldt voor alle tupels in I ′.

• u is toegevoegd aan Rj door de volgende uitvoer van de regel (*), volgens de ind
Ri[C1, . . . , Ck] ⊆ Rj [D1, . . . , Dk] ∈ Σ en tupel t ∈ I ′(Ri).

Neem {E1, . . . , Eq} een verzameling attributen uit Rj met u(Ep) > 0 voor p ∈ [1, q]

We moeten dan aantonen dat de inductiehypotese geldt dus moeten we kunnen aanto-
nen dat regel (**) waar is voor u en {E1, . . . , Eq}. We moeten dus bewijzen dat:

Σ ` Ra[Au(E1), . . . , Au(Eq)] ⊆ Rj [E1, . . . , Eq]

We weten dat {E1, . . . , Eq} enkel attributen bevat zodat voor elke p ∈ [1, q] geldt
dat Ep > 0. Door de constructie volgens regel (*) weten we dat het niet nul zijn
van deze elementen erop wijst dat ze geconstrueerd zijn vanuit een ind, de overige
elementen werden immers altijd op nul gezet. Voor u weten we vanuit het gegeven
dat u is toegevoegd volgens de ind Ri[C1, . . . , Ck] ⊆ Rj [D1, . . . , Dk]. De mogelijke niet
nul attributen van u zijn dus {D1, . . . , Dk }. Vermits onze {E1, . . . , Eq} vrij gekozen
zijn met als enige voorwaarde dat u(Ep) > 0 voor p ∈ [1q] zal er dus gelden dat
{E1, . . . , Eq} ⊆ {D1, . . . , Dk}.
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We zien dat uit de constructie van u in (*) volgt dus dat {E1, . . . , Eq} ⊆ {D1, . . . , Dk}.

Dit zorgt ervoor dat we weten dat er een mapping r mogelijk is zodat Dr(p) = Ep voor
p ∈ [1, q]. Merk op dat we deze mapping ook kunnen toepassen op attributen uit het
linkerlid van de ind Ri[C1, . . . , Ck] ⊆ Rj [D1, . . . , Dk]. We zien dat Ci vervat zit in
Di voor i ∈ [1, k] (volgende de definitie van ind) en dus ook dat Cr(p) vervat zit in
Dr(p) voor pin[1, q]. We passen immers dezelfde mapping toe en krijgen dus dezelfde
overeenkomende attributen als resultaat.

We weten dat Ri[C1, . . . , Ck] ⊆ Rj [D1, . . . , Dk] ∈ Σ en dus dat:

Σ ` Ri[C1, . . . , Ck] ⊆ Rj [D1, . . . , Dk]

We kunnen nu onze mapping r toepassen op de beide leden van de ind. We krijgen dan
dat:

Σ ` Ri[Cr(1), . . . , Cr(q)] ⊆ Rj [Dr(1), . . . , Dr(q)]

We weten dat deze bewijsbaarheid mogelijk is door gebruik te maken van I2 en I3. Het
resultaat van de toepassing van de mapping r is immers niets meer dan een projectie
en/of een permutatie van de attributen. Als we nu gebruik maken van Dr(p) = Ep voor
p ∈ [1, q] dan zien we dat:

Σ ` Ri[Cr(1), . . . , Cr(q)] ⊆ Rj [E1, . . . , Eq]

Verder weten we dat de inductiehypothese geldt voor tupels die eerder toegevoegd zijn
dan u. We weten dus dat de inductiehypothese geldt voor tupel t. We kiezen dan
een verzameling attributen {Cr(1), . . . , Cr(q)} met t(Cr(p)) > 0 voor p ∈ [1, q]. We
weten deze inderdaad groter zijn dan nul aangezien ze gelijk zijn aan u(Dr(p)) = u(Ep)
waarvan we weten dat ze groter zijn dan nul. We hebben immers {E1, . . . , Eq} zodanig
gekozen dat dit het geval is. We kunnen dus regel(**) toepassen voor {Cr(1), . . . , Cr(q)
en t. We krijgen dan dat:

Σ ` Ra[At(Cr(1)), . . . , At(Cr(q)) ⊆ Ri[Cr(1), . . . , Cr(q)]

Merk op dat we t hier kunnen gebruiken als een mapping van de attributen van Ra naar
deze van Rj . Dit is mogelijk dankzij de constructie uit (*). De waarde van t(Cr(p)) is
immers een gevolg van het toepassen van regel (*) op startupel s′ waarbij s′(Ai) = i.
Deze waarde is dus nog steeds de index i van het originele attribuut Ai van Ra.

We weten dan dus dat:

• Σ ` Ri[Cr(1), . . . , Cr(q)] ⊆ Rj [E1, . . . , Eq]

• Σ ` Ra[At(Cr(1)), . . . , At(Cr(q)) ⊆ Ri[Cr(1), . . . , Cr(q)]

Volgens I4 (transitiviteit) geldt dus dat:

Σ ` Ra[At(cr(1)), . . . , At(cr(q)) ⊆ Rj [E1, . . . , Eq]

merk op dat ∀p : t(cr(p)) = u(dr(p)) = u(ep). Dit is het geval omdat we weten dat
Ri[C1, . . . , Ck] ⊆ Rj [D1, . . . , Dk]. Dit heeft dus als resultaat dat voor de tupel t uit Ri
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zijn elementen in de tupel u van Rj zullen zitten op de plaats die bepaald is door de
ind.

Merk nu op dat t(Cr(p)) = u(Dr(p)) voor p ∈ [1, q]. Dit is waar omdat de ind
Ri[Cr(1), . . . , Cr(q)] ⊆ Rj [E1, . . . , Eq] geldt. We zien ook dat u(Dr(p)) = u(Ep) aan-
gezien r zodanig opgesteld is dat Dr(p) = Ep.

We weten dus dat ∀p ∈ [1, q] : t(Cr(p)) = u(Dr(p)) = u(Ep)

als we deze gelijkheid toepassen krijgen we het volgende resultaat:

Σ ` Ra[Au(E1), . . . , Au(Eq)] ⊆ Rj [E1, . . . , Eq]

Hiermee hebben we dus bewezen dat de inductie geldt en dus dat regel (**) waar is
voor alle elementen van J .

We weten dan dus dat Σ |= σ. Daarmee hebben we dus de completeness van de
axiomaset bewezen.

8.2.3 Eindige en oneindige implicatie van inclusie dependencies

We weten nu dus dat de volgende eigenschappen gelden voor een willekeurige verzame-
ling ind’s Σ en een willekeurige ind σ /∈ Σ:

• soundness: Σ ` σ ⇒ Σ |=unr σ

• completeness: Σ |=fin σ ⇒ Σ ` σ

Uit de defenitie van oneindige implicatie weten we dat :

Σ |=unr σ ⇒ Σ |=fin σ

Via de toepassing van sound en complete krijgen we dus:

Σ |=fin σ ⇒ Σ ` σ ⇒ Σ |=unr σ

Dit geeft dus als resultaat Σ |=unr σ ⇐⇒ Σ |=fin σ

We zien dus dat de eindige en oneindige logische implicatie samenvallen. Het gevolg
hiervan is dat het implicatieprobleem beslisbaar is.

We kunnen de afleidingsregels gebruiken om dit te beslissen. We zien immers dat in
deze afleidingsregels de attribuutsequenties nooit langer worden. We kunnen dus een
exhaustieve toepassing van de afleidingsregels doen om het implicatieprobleem op te
lossen.

8.3 Repareren van de schendingen in een tableau

We kunnen de chase gebruiken om ervoor te zorgen dat een tableau T voldoet aan
een verzameling dependencies Σ. Het toepassen van de chase op T volgens Σ zal ons
chaseΣ(T ) als resultaat geven. Dit resultaat is ook een tableau.
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We weten dat dit resultaat zal voldoen aan alle dependencies uit Σ. Stel immers dat er
een dependency σ ∈ Σ is zodat chaseΣ(T ) 6|= σ. Dan weten we dat het mogelijk is om σ
toe te passen op chaseΣ(T ). Dit geeft echter een tegenstelling aangezien chaseΣ(T ) het
eindresultaat is van de chase. Het zou dus niet meer mogelijk moeten zijn om hierop
een dependency uit Σ toe te passen.

Een voorbeeld van de manier waarop de chase een tableau kan repareren is te zien in
Voorbeeld 8.3.1.

Voorbeeld 8.3.1. We geven een voorbeeld van de chase op een tableau T volgens een
verzameling dependencies Σ met:

• T = {verbinding(Brussel, Londen), verbinding(Brussel, Parijs),
verbinding(Parijs,Brussel)}

• Σ = {σ}

• σ = verbinding(x, y)→ verbinding(y, x)

We kunnen ons voorstellen dat dit gaat over treinverbindingen. Hierbij dwingt de con-
straint σ uit Σ af dat er een wederzijdse verbinding is zodat de trein terug kan rijden.
We kunnen dan de chase gebruiken om de schendingen van Σ te repareren.

We beginnen met het zoeken van een homomorfisme h van de body van σ naar T . We
vinden een mogelijk homomorfisme h = {(x,Brussel), (y, Parijs)}. We testen dan of
de head van σ ook via dit homomorfisme gemapped kan worden naar T . We passen dus
h toe op verbinding(y, x) en vinden verbinding(Parijs,Brussel). Aangezien de head
ook voldoet kunnen we de TGD σ niet toepassen op T

We beschouwen dus een ander homomorfisme h2 = {(x,Brussel), (y, Londen)}. Hier-
voor zien we dat er geen uitbreiding is van de head van σ naar T via h2. We kunnen
de TGD σ dus toepassen. Dit doen we door het creëren van T ′ = T ∪ h2(head(σ)) Dit
resulteert dus in het toevoegen van verbinding(Londen,Brussel) aan ons tableau T .

Het resultaat is dan T ′ = {verbinding(Brussel, Londen), verbinding(Brussel, Parijs)
, verbinding(Parijs,Brussel), verbinding(Londen,Brussel)}. Dit tableau T ′ voldoet
aan σ. Er kunnen dus geen verdere toepassingen van σ gedaan worden op het tableau.
Dit is dus het resultaat van de chase. We zien dat de chase de schending van σ die
ontstaat door het atoom verbinding(Brussel, Londen) gerepareerd heeft door het atoom
verbinding(Londen,Brussel) toe te voegen.

8.4 Data Exchange

We bekijken de toepassing van de chase in verband met Data Exchange. De meeste
van deze toepassingen zijn gebaseerd op het vinden van een universal solution of model.
We beginnen dus met de introductie van dit begrip.

8.4.1 Universal model en solution

We noemen een tableau T ′ een solution voor (T,Σ) met T een tableau en Σ een verza-
meling TGD’s als er voldaan is aan de volgende voorwaarden:

59



• T ⊆ T ′

• T |= Σ

We kunnen dit uitbreiden zodat er ook gebruik gemaakt mag worden van EGD’s.

We noemen een tableau U eenmodel voor Σ en T als de volgende voorwaarden gelden:

• Er is een homomorfisme h van T naar U

• U |= Σ

We noemen een model of een solution U universeel als er homomorfismen bestaan van
dit model of deze solution naar alle andere modellen of solutions voor Σ en T . Voor de
rest van deze paragraaf gebruiken we de term model.

De chase is een algoritme voor het berekenen van deze universele modellen voor (T,Σ)[9].
De toepassing van de chase volgens Σ zal er immers voor zorgen dat het resultaat vol-
doet aan Σ.

Voorbeeld 8.4.1. We bekijken een tableau T = {R(a, b), R(b, c)}. Verder hebben we
een verzameling dependencies Σ = {σ} met:

σ = R(x, y) ∧R(y, z)→ R(x, z)

We kunnen dan een tableau U maken zodat T ′ een model is voor (T,Σ). Deze U =
{R(a, b), R(b, c), R(a, c)}. U is een model aangezien U |= Σ en er is een homomorfisme
h = {(a, a), (b, b), (c, c)} van T naar U .

Het tableau U ′ = {R(a, b), R(a, c)} is geen model voor (T,Σ). Hoewel U ′ |= Σ is er geen
homomorfisme van T naar U ′.

Universele modellen worden gebruikt in verschillende gebieden in verband met databa-
ses. Bijvoorbeeld bij data exchange[9], data integration[29], conjunctive query contain-
ment[26] en query answering over ontologies[6].

8.4.2 In theorie

Data exchange is gëıntroduceerd door Fagin in 2005[12]. Het probleem bij data exchange
is de uitwisseling van data tussen twee verschillende schema’s. We willen de data van
het originele schema omzetten naar het doelschema. Verder moet de data ook voldoen
aan de dependencies die gelden voor dit doelschema.

We noemen het originele schema de source van de data exchange en het doelschema
de target. Voor de omzetting van data van het ene schema naar het andere maken
we gebruik van source-to-target TGD’s. Verder moeten we ook de EGD’s en TGD’s
beschouwen die gelden voor het doelschema. Hieraan moet de omgezette data immers
voldoen. De omzetting van de data kan gedaan worden via het chase algoritme. We
voeren de chase uit op de originele data volgens de dependencies gegeven door de source-
to-target TGD’s en de dependencies die gelden voor het doelschema. Het resultaat van
deze chase geeft ons een universeel model voor de gegeven instance en verzameling
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dependencies. Dit resultaat is dan ook meteen een oplossing voor ons data exchange
probleem. Merk op dit we hier zeker rekening moeten houden met voorwaarden voor
terminatie van de chase. Als de chase niet eindigt gaan we immers geen oplossing
vinden.

We kunnen een dergelijke data exchange probleem formeel beschrijven. Veronderstel
een source schema S1 en een target schema S2 zodat S1 ∩ S2 = ∅, een verzameling
dependencies Σ over S1 ∪ S2 en een tableau T over S1. Het data exchange probleem
is dan het vinden van een tableau T2 over schema S2 zodat T ∪ T2 |= Σ. Hierbij is
Σ = Σst∪Σt met Σst de verzameling source-to-target TGD’s en Σt de dependencies die
gelden voor de target. chaseΣ(T ) is een oplossing voor dit probleem als dit gedefinieerd
is (dus als de chase eindigt)[12].

De source-to-target TGD’s zijn van de vorm φ(x) → ∃y φ(x, y). Hierbij bevat φ enkel
relaties uit source S1 en φ uit target S2. Intüıtief zien we dus dat de body van een
dergelijke TGD zal bestaan uit data uit de source die omgezet wordt naar de data uit
de target. Deze target data staat dus in de head van de TGD. Bij de uitvoering van
de chase volgens deze dependencies zal de source data dus leidden tot de aanmaak van
target data.

We geven een voorbeeld van een data exchange probleem.

Voorbeeld 8.4.2. We beschouwen een source schema S1 met relatie-symbolen P,Q,R
elk met ariteit drie. Het target schema S2 heeft slechts een enkel relatie-symbool O met
ariteit drie. We leggen geen verdere beperkingen op aan de target dus Σt = ∅. De
omzetting van de data verloopt volgens Σst = {σ1, σ2, σ3} met :

• σ1 = P (x1, x2, x3)→ ∃y, z O(x1, y, z)

• σ2 = Q(x1, x2, x3)→ ∃y, z O(y, x2, z)

• σ3 = R(x1, x2, x3)→ ∃y, z O(y, z, x3)

We gaan de data exchange toepassen op een tableau T met:

T = {P (a0, b1, c1), Q(a2, b0, c2), R(a3, b3, c0)

We kunnen dan op zoek gaan voor een model U voor (T,Σt ∪Σst) Een mogelijke oplos-
sing U = {O(a0, y0, z0), O(x1, b0, z1), O(x2, y2, c0)}. Want T ∪ U |= Σst en U |= Σt.

Formeel ziet het gebruik van de chase om tot een universeel model te komen er als volgt
uit: We vertrekken vanuit een tableau dat de combinatie is van input tableau T en een
leeg tableau U dat zal dienen als resultaat voor de target, dus T0 = T ∪ U . Op deze
input chasen we dan volgens Σ = Σt ∪ Σst. De elementen die we toevoegen tijdens
het chasen zullen dan telkens in U geplaatst worden. We weten dat er inderdaad geen
nieuwe elementen aan T toegevoegd zullen worden. Dit is het geval omdat Σt enkel
dependencies bevat die een impact hebben op de relaties in de target. Ook Σst zal
geen nieuwe elementen toevoegen aan T . Na de uitvoering van de chase zal T ∪ U een
universeel model zijn voor (T,Σ). U zal dan de oplossing zijn voor het data exchange
probleem.

Voorbeeld 8.4.3. We maken gebruik van de chase om een universeel model te bere-
kenen voor het data exchange probleem uit Voorbeeld 8.4.2.
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We vertrekken vanuit T0 = T ∪U . Voordat we aan de chase beginnen is tableau U = ∅.
We chasen dan volgens Σst. We hoeven Σt niet te beschouwen aangezien deze leeg is.

We beginnen met het toepassen van σ1 volgens h = {(x1, a0), (x2, b1), (x3, c1)}. Dit
geeft ons T1 = T0 ∪ {O(a0, n1, n2)}. Onze oplossing U zal dus ook uitgebreid worden
met O(a0, n1, n2).

Analoog passen we σ2 en dan σ3 toe. Dit geeft ons T3 = T1∪{O(n3, b0, n4), O(n5, n6, c0)}.
We zien dan dat T3 |= Σ. De chase is dus ten einde. T3 is dus een universeel
model voor (T,Σ). Een oplossing voor het data exchange probleem is te vinden in
U = {O(a0, n1, n2), O(n3, b0, n4), O(n5, n6, c0)}. We zien immers dat T ∪ U |= Σst en
U |= Σt.

Een uitbreiding van dit probleem is data exchange in peer-to-peer netwerken. Fuxman
heeft in 2006 aangetoond dat we ook in dit gebied gebruik kunnen maken van de chase
het data exchange probleem op te lossen[15].

Voor meer details in verband met data exchange en verdere uitbreidingen verwijzen we
naar het werk van Deutsch en Onet [9, 37].

8.4.3 Data integration

Data integration is een speciaal geval van data exchange.

Data integratie is het combineren van data van verschillende bronnen zodat een gebrui-
ker een verenigd beeld krijgt van al deze data[29, 41]. Dit probleem is dus analoog aan
het data exchange probleem. We moeten immers ook data uit verschillende schema’s
verenigen. Het verschil is echter dat we bij data exchange effectief de data gaan uitwis-
selen. De data zal opgeslagen worden in het target schema. Bij data integration hoeft
dit niet het geval te zijn. We kunnen gewoon de data integreren om een beeld te krijgen
van de volledige data zonder deze resultaten te materialiseren. Het probleem is dus de
omzetting van een query over dit globale beeld naar een query over de verschillende
bronnen.

Er zijn verschillende manieren om het probleem van data integration aan te pakken.
In de eerste aanpak maken we gebruik van een globaal schema, global-as-view dat
uitgedrukt is volgens de verschillende source schema’s [41]. De tweede aanpak noemt
men de local-as-view aanpak [23]. Hier maakt men gebruik van een globaal schema dat
onafhankelijk van de source schema’s uitgedrukt is.

Een algemeen framework voor data integration bevat de volgende elementen[29]:

• SG: Een globaal schema.

• SS : Een source schema.

• M : een mapping tussen SG en SS zodat we een query qS uit het source schema
kunnen vertalen naar een query qG uit het globale schema en omgekeerd.

Figuur 8.1 van Lenzerini 1 geeft een grafische voorstelling van een dergelijk probleem.

1http://www.dis.uniroma1.it/~lenzerin/homepagine/talks/TutorialPODS02.pdf
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Figuur 8.1: Deze slide van Lenzerini toont de verschillende onderdelen van een data integra-
tion probleem.
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Analoog aan het gebruik bij data exchange maken we gebruik van de chase bij het
opvragen van informatie over deze globale schema’s[17, 28]. We zien immers dat we
van een databron volgens een bepaald schema overgaan naar een ander schema. Dit
is dus volledig analoog aan data exchange. We maken gebruik van de chase om de
overgang tussen verschillende schema’s te maken. Voorbeeld 8.4.2 geeft dus ook een
voorbeeld van data integration. We gaan immers van een bronschema naar een ande
(globaal) schema volgens een bepaalde mapping. Het enige verschil is dat het resultaat
geen echte tableau hoeft te zijn. Het kan ook gewoon om een tijdelijk antwoord op een
query gaan waarbij het resultaat van de data exchange niet opgeslagen wordt

Meer details over het data integration framework zijn te vinden in het werk van Len-
zerini [29]. Voor een overzicht van de geschiedenis en de verschillende onderdelen van
data integration raden we het werk van Halvey aan[22].

8.4.4 In de praktijk

In deze paragraaf geven we meer gedetailleerde praktijkvoorbeelden van data exchange
en integration. Hiervoor bespreken we de CLIO en ORCHESTRA systemen die gebruikt
kunnen worden voor zowel data exchange als data integration.

Clio

De eerste toepassing die we introduceren is Clio2. Dit is een applicatie om aan data
integratie en exchange te doen[11][35][21].

Dit project is ontstaan in 1999 als een samenwerking tussen het IBM Almaden Research
Centre en de Univeristy of Toronto. Clio was een pionier in het gebruik van schema
mappings, de manier waarop de relatie tussen twee verschillende schema’s beschreven
kan worden. Vanuit deze mapping tussen de source en de target kan Clio ofwel een
view genereren om queries te vertalen en dus aan data integration te doen, ofwel kan
Clio code genereren om de data om te zetten van het source schema naar het target
schema en zo aan data exchange te doen.

We zullen nu in meer detail naar de werking van dit systeem kijken. Een overzicht van
de architectuur van dit systeem kan gezien worden in Figuur 8.2 [21]. We zien dat Clio
gebruik kan maken van zowel XML als relationele schema’s. De belangrijkste onderdelen
zijn duidelijk deze waar de mapping en de query generation gebeurt. Uiteraard is er
ook een GUI waar de gebruiker de gegevens kan bekijken en aanpassen en waar de
resultaten weergegeven kunnen worden.

Ons interesseert vooral hoe deze toepassing gebruik maakt van de chase. De toepassing
van de chase in deze applicatie is te vinden bij de generatie van de mapping. Hierin
wordt voor een bepaald tableau een uitbreiding gedaan met de foreign keys van dit
tableau. De berekening van alle elementen die bereikbaar zijn via foreign keys vanuit
een zeker tableau wordt gedaan via de toepassing van de chase. De chase wordt dus
gebruikt om de sluiting of closure van deze tableaus te berekenen.

Deze tableaus die de elementen van de verschillende schema’s beschrijven gaan dan
gebruikt worden om de logische mapping tussen deze schema’s te vinden. Hiervoor

2urlhttp://dblab.cs.toronto.edu/project/clio/

64



Figuur 8.2: De architectuur van het Clio systeem.

bekijken we alle tableaus uit de source met alle tableaus uit de target en zoeken we
de overeenkomsten voor elk koppel. Als er overeenkomsten zijn dan is het koppel een
kandidaat voor de logische mapping. De verdere berekening van de mapping en van
eventuele queries maakt geen gebruik meer van de chase.

Orchestra

Een tweede applicatie in verband met data exchange en integration is Orchestra3[25, 24,
20]. Orchestra is een collaborative data sharing system(CDSS). Het is een toepassing
om data te delen over verschillende data schema’s en met verschillende versies van deze
data. De uitwisseling van data gebeurt peer-to-peer tussen de verschillende deelnemers
aan het system. De architectuur van dit systeem is te zien in Figuur 8.3[20]. In het geval
van Orchestra is dit systeem volledig peer-to-peer en wordt er geen gebruikt gemaakt
van een centrale server. Hierbij kan elke peer P gebruik maken van een eigen schema en
heeft elke peer lokale data. Deze lokale data wordt opgeslagen in een standaard DBMS
en Orchestra werkt bovenop deze lokale database.

De belangrijkste aspecten van het Orchestra systeem zijn verdeeld in drie modules:

• Publicatie en archivering van update logs.

• Transformeren en filteren van updates.

• Het uitvoeren van een query over peers.

3https://dbappserv.cis.upenn.edu/home/?q=node/8
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Figuur 8.3: De architectuur van een CDSS

Figuur 8.4: De pipeline voor het toepassen van een update.

De meest complexe van deze modules is de module die instaat voor het transformeren
en filteren van updates. Hoe deze updates juist toegevoegd worden is te zien in Figuur
8.4[25]. Dit is ook het onderdeel waar gebruikt gemaakt wordt van de Chase. We zien
immers dat het transformeren van data van een andere peer naar het eigen schema
een toepassing is van data exchange. Orchestra lost dit op door voor elke peer een
universal solution te berekenen. Verder maakt Orchestra gebruik van TGD’s om de
mapping tussen verschillende schema’s uit te drukken.

Orchestra bouwt dus verder op het standaard model voor data exchange zoals in Para-
graaf 8.4.2 en maakt dus gebruik van de chase om een universal solution te berekenen.
De chase wordt echter niet direct toegepast. In plaats daarvan worden de mappings
vertaald naar een programma in een uitgebreide versie van Datalog, met ondersteuning
voor Skolem functies. Het resultaat van dit programma is dan een universal solution
en dus een oplossing voor het data exchange probleem. Verder vereist de toepassing
ook dat de verzameling van mappings zwak acyclisch is. De terminatie van de chase
is immers belangrijk, anders is er geen resultaat. Orchestra maakt dus gebruik van
Datalog om de chase te implementeren.
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8.5 Query optimization

Query optimization is het probleem van het optimaliseren van een gegeven query. Dit
probleem wordt aangepakt door voor een gegeven query te kijken of we een kleinere
maar equivalente versie van deze query kunnen vinden.

We beginnen met het definiëren van een conjunctieve query q. Dit is een expressie van
de vorm:

ans(x)← φ(x, z)

Hierbij zijn x en z sequenties van variabelen en φ is een conjunctie van relatie atomen.
Verder moet elke variabele uit x die voorkomt in ans(x) ook voorkomen in φ. ans(x)
is een atoom dat het resultaat van de query aangeeft. De verzameling relatie atomen
uit φ noteren we als db(q) en het atoom ans(x) noteren we ook als head(q).

We willen dan weten wat het resultaat uit van het uitvoeren van een dergelijke conjuc-
tieve query q op een tableau T . Deze uitvoering noteren we als q(T ). Het resultaat van
deze uitvoering zijn alle variabelen a zodat T |= ∃z φ(a, z).

q(T ) = {a ∈ Vx | T |= ∃z φ(a, z)}

Hierbij staat Vx voor de verzameling variabelen V beperkt tot de variabelen die voor-
komen in x.

We kunnen het verband tussen twee conjunctieve queries q en q′ bekijken voor een
zekere verzameling dependencies Σ. We zeggen dat q contained is in q′ als en slechts
als voor alle tableausT waarvoor geldt dat T |= Σ geldt dat q(T ) ⊆ q′(T ). We noteren
dit als q vΣ q′.

Voor een lege verzameling dependencies kunnen we de notatie afkorten: q v∅ q′ kan
afgekort worden naar q v q′. Voor dit geval zien we dat q v q′ als en slechts als
er een homomorfisme h is van db(q′) ∪ head(q′) naar db(q) ∪ head(q). Dit resultaat
is logisch aangezien dit gaat over het geval waar Σ = ∅. De tableaus die beschouwt
moeten worden zijn dus alle mogelijke tableaus aangezien elke tableau voldoet aan ∅.
Voor elk tableau T moet dus gelden dat q(T ) ⊆ q′(T ). Als er een homomorfisme is van
db(q′) ∪ head(q′) naar db(q) ∪ head(q) dan weten we dat de logische elementen van q′

vervat zijn in q. q kan echter uitgebreider zijn dan q′. Dit wil zeggen dat het resultaat
van het toepassen van q op een tableau T minder uitgebreid zal zijn dan het resultaat
van de toepassing van q′ op T en dus zal q(T ) ⊆ q′(T ). Dus q v q′.

Voor een willekeurige verzameling dependencies Σ die niet de lege verzameling is, is
het echter moeilijke om te beslissen of q vΣ q′. Hier kunnen we gebruik maken van
de chase om te reduceren naar het geval waar Σ = ∅. Voor q en q′ twee conjunctieve
queries en Σ een verzameling dependencies waarvoor chaseΣ(db(q)) bestaat, geldt dat
q vΣ q′ als en slechts als chaseΣ(head(q) ∪ db(q)) v q′[26].

Intüıtief komt dit resultaat tot stand doordat de toepassing van de chase ervoor zorgt
dat de dependencies uit Σ worden toegepast waardoor we enkel nog rekenen moeten
houden met het geval waarin Σ = ∅. Het resultaat van de toepassing van de chase zal
immers voldoen aan Σ. We verplaatsen het voldoen aan Σ dus van de vΣ operatie,
naar de chase. Hierdoor moeten we enkel nog een homomorfisme vinden nadat de chase
is toegepast om containment te kunnen bepalen.

We vinden dus dat de chase een toepassing is om containment mee te bepalen. Aan
de hand van deze containment kunnen we nu de link leggen met de optimalisering van
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queries. Voor een conjunctieve query q gaan we immers op zoek gaan naar een kleiner
query q′ die wel nog gelijk is aan q. Deze gelijkheid testen we door af te dwingen dat
q vΣ q′ en q′ vΣ q. We gaan dus op zoek naar een minimale herschrijving voor q.
We introduceren eerst een Σ-equivalente herschrijving. Voor een conjunctieve query
q en een verzameling dependencies Σ is dit een herschrijving van q naar een query q′

zodat q vΣ q′ en q′ vΣ q. Een minimale herschrijving van een query q over Σ is dan
een query q′ zodat q′ een Σ-equivalente herschrijving is van q en q′ minimaal is in het
aantal relatie-atomen in de body. Een minimale herschrijving is de meeste efficiënte
voorstelling van een query aangezien deze het kortste is en dit zal meestal leidden tot
de snelste uitvoering.

Voorbeeld 8.5.1. We bekijken een voorbeeld van containment bij conjunctieve queries.
We bekijken twee conjunctieve query q1, q2 met:

• q1 = ans(x1, x2)← R(x1, x3) ∧ S(x3, x4) ∧R(x4, x2)

• q2 = ans(x1, x2)← R(x1, x3) ∧ S(x3, x3) ∧R(x3, x2)

Voor deze twee queries kunnen we zien dat q2 v q1. We gaan alle resultaten voor q2

immers ook kunnen vinden via q1 door het geval x4 = x3 te beschouwen. Er zijn echter
ook gevallen waarin x3 6= x4 dus de omgekeerde richting is niet het geval. Dit is dus
niet een geval waarin we q2 zouden kunnen vervangen door q1.

We bekijken nu een algoritme om de minimale herschrijvingen van een query q te
berekenen voor een bepaalde verzameling dependencies Σ. Dit algoritme is het chase
en backchase (C & B) algoritme[10, 39]. De chase wordt gebruikt als een onderdeel
van dit algoritme. Dit algoritme verloopt in twee fasen. In de eerste fase, de chase
fase, gebruiken we Σ om de chase toe te passen op q. Dit geeft ons als resultaat alle
mogelijk alternatieve manieren waarop we q kunnen beantwoorden. In de tweede fase,
de backchase fase, gaan we alle mogelijk subqueries van dit resultaat bekijken om zo
de minimale subqueries te vinden. In deze fase gebruiken we de chase om te testen of
de subqueries equivalent zijn met q (volgens q vΣ q′ en q′ vΣ q). Op het einde van de
backchase fase geeft ons dit alle minimale subqueries van q.

Dit algoritme werkt beter dan gewoon het schrappen van atomen uit q en daarna
controleren of het resultaat van deze schrapping equivalent is. De reden dat dit het
geval is, is dat het C& B algoritme ook atomen kan introduceren die niet origineel
aanwezig waren in q. Het geeft dus alle mogelijke minimale herschrijvingen en niet elke
diegene die gebruik maken van de atomen in q.

Een voorbeeld van dit algoritme is te vinden in Paragraaf 8.6.2.

Verder merken we op dat het bij beide fasen van dit algoritme belangrijk is dat de chase
eindigt. Het is dus belangrijk om gebruik te maken van een van de terminatie condities.

8.6 Motiverend voorbeeld

We geven een voorbeeld in verband met een klassieke winkelketen. Dit voorbeeld is
gebaseerd op een voorbeeld van Deutsch in verband met query optimization [10]. Dit
is een interessant voorbeeld omdat het verschillende toepassingen van de chase samen-
brengt. We zien immers dat we voor een eenvoudig voorbeeld al snel meerdere mogelijke
toepassingen van de chase vinden.
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Het voorbeeld bekijkt een winkelketen op verschillende locaties. Het database systeem
is gedistribueerd over de verschillende locaties. Hierbij zijn locatie 1 en 3 interne vesti-
gingen. Locatie 2 is een externe database die een catalogus van leveranciers aanbiedt.
Elke locatie maakt gebruikt van een aparte database met een apart databaseschema.
Deze schema’s zien er als volgt uit:

• S1 = {(WebOrder, 4), (Cust, 2)}

• S2 = {(SuppCatalog, 4)}

• S3 = {(MasterSupp, 4), (Supp2Cust, 3), (MasterCust, 3)}.

We zullen nu de elementen van deze relaties in meer detail bekijken zodat we later
dependencies kunnen bepalen voor de relaties.

Relatie Attributen
Weborder part, supp id, orderkey, cust id,qty

Cust cust id, cnation
SuppCatalog supp id, saddr, snation, directory
MasterSupp supp id, saddr, snation,history
Supp2Cust supp id, orderkey, cust id
MasterCust cust id, cnation, caddr

We beginnen met het introduceren van dependencies voor onze keys:

• k1 = Cust(c, n) ∧ Cust(c, n′)→ n = n′

• k2 = MasterCust(c, n, a) ∧MasterCust(c, n′, a′)→ (n = n′) ∧ (a = a′)

• k3 = MasterSupp(s, a, n, h) ∧MasterSupp(s, a′, n′, h′) → (a = a′) ∧ (n = n′) ∧
(h = h′)

Merk op dat we hier gebruik maken van een conjunctie in de head van onze EGD’s.
Dit is een afkorting voor het gebruik van een aparte EGD voor elk gelijkheidsatoom in
deze conjunctie.

Om de foreign keys te beschrijven maken we gebruik van TGD’s:

• f1 = WebOrder(p, s, o, c, q)→ ∃n Cust(c, n)

• f2 = Supp2Cust(s, o, c)→ ∃a, n, h MasterSupp(s, a, n, h)

• f3 = Supp2Cust(s, o, c)→ ∃a, n MasterCust(c, n, a)

We kunnen ook gebruik maken van dependencies om algemene condities op te leggen
aan onze data. We introduceren bijvoorbeeld een nieuwe EGD e die uitdrukt dat elke
customer id een unieke landcode moet hebben:

e = Cust(c, n) ∧MasterCust(c, n′, a)→ n = n′

We hebben dan onze verzameling dependencies Σ = {e, k1, k2, k3, f1, f2, f3}.

Nu we onze verschillende dependencies hebben die moeten gelden zien we meteen een
eerste mogelijke toepassing van de chase. We hebben immers gezien dat de chase
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gebruikt kan worden om ervoor te zorgen dat een bepaald tableau voldoet aan onze
verzameling dependencies Σ. We kunnen dus gebruik maken van de chase om af te
dwingen dat onze data voldoet aan de vereisten voor deze data.

We zouden ook gebruik kunnen maken van het feit dat de chase een oplossing biedt
voor het implicatie probleem. Stel dat we een nieuwe dependency σ willen toevoegen.
We kunnen dan controleren of Σ |= σ door gebruik te maken van de chase. Als dit het
geval is dan weten we dat het toevoegen van σ niet zal leidden tot veranderingen in
onze data als deze al voldoet aan Sigma.

8.6.1 Data exchange

Uiteraard zal de data tussen deze drie locaties uitgewisseld moeten worden. Ook willen
we de mogelijkheid om alle locaties tegelijk te queryen. We kunnen dus zowel data
exchange als data integration toepassen. Dit zijn beide problemen waarbij de oplossing
gebruikt maakt van de chase. We zien dus al een derde toepassingsmogelijkheid van de
chase in verband met ons voorbeeld.

Stel bijvoorbeeld dat we gebruik willen maken van een mappping m1 van locatie 1
en 2 naar locatie 3 die aangeeft dat de Master data aangevuld wordt met de data
van locatie 1 en 2. We kunnen dan een source-to-target dependency definiëren van de
volgende vorm:

m1 =WebOrder(p, s, o, c, q) ∧ Cust(c, cn) ∧ SuppCatalog(s, sa, sn, d)→
∃h, ca MasterSupp(s, sa, sn, h) ∧ Supp2Cust(s, o, c) ∧MasterCust(c, cn, ca))

Een ander voorbeeld is een mogelijke mapping m2. Deze mapping stelt dat SuppCatalog
de autoriteit is op heet vlak van informatie over de leveranciers. Dit wil zeggen dat elke
leverancier uit MasterSupp op locatie 3 gevonden zal kunnen worden in de catalogus
op locatie 2. De TGD die deze mapping weergeeft heeft de volgende vorm:

m2 = MasterSupp(s, sa, sn, h)→ ∃d SuppCatalog(s, sa, sn, d)

We kunnen dan gebruik maken van een data integration en data exchange systeem
zoals bijvoorbeeld Orchestra of CLIO om de informatie tussen de verschillende locaties
te delen. Het is dus duidelijk dat het delen van informatie tussen de verschillende
locaties gebruikt maakt van de chase.

8.6.2 Herformulering van queries

We beschouwen de volgende conjunctieve query:

q(p, c, sa, sn)←WebOrder(p, s, o, c, q) ∧ SuppCatalog(s, sa, sn, d)

Deze query geeft alle onderdelen die besteld zijn in locatie 1 met het adres en het land
van de leverancier en het id van de klant. Merk op dat deze query gebruik maakt van
data uit zowel locatie 1 als locatie 2.
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We geven een voorbeeld van een query q′ die equivalent is:

q′(p, c, sa, sn)←WebOrder(p, s, o, c, q) ∧MasterSupp(s, sa, sn, h)

q′ maakt gebruik van locaties 1 en 3 en niet meer van locatie 2. De kans bestaat dus
dat deze query sneller uitgevoerd zal worden. We herinneren ons immers dat locatie 2
een externe catalogus van leveranciers is terwijl locatie 1 en 3 gebruik maken van het
intern databasesysteem.

Dit is een duidelijk voorbeeld van de herformulering van queries waarbij de herformu-
lering niet voor de hand ligt. We leggen nu aan de hand van dit voorbeeld uit hoe het
C & B algoritme gebruikt kan worden om op een systematische manier alle mogelijke
herformuleringen op te sommen.

We beschouwen opnieuw query q. We zitten dan in de eerste fase, de chase fase, van
het C & B algoritme. In deze face gaan we de chase toepassen op de body van onze
query.

We kunnen een chase step doen volgens f1. Dit geeft ons :

q1(p, c, sa, sn)←WebOrder(p, s, o, c, q) ∧ SuppCatallog(s, sa, sn, h)∧
Cust(c, cn)

Merk op dat cn hierbij een nieuw gëıntroduceerde variabele is.

We kunnen dan een volgende chase step toepassen volgens m1. Dit geeft ons:

q2(p, c, sa, sn)←WebOrder(p, s, o, c, q) ∧ SuppCatallog(s, sa, sn, h)∧
Cust(c, cn)∧
MasterSupp(s, sa, sn, h)∧
Supp2Cust(s, o, c) ∧MasterCust(c, cn, ca)

Vanaf hier zijn er geen verdere chase steps meer mogelijk. q2 geeft ons een overzicht
van alle relaties die kunnen bijdragen tot deze query.

We gaan nu over tot de backchase fase. In deze fase gaan we de minimale subqueries
van q2 opsommen. We bouwen de mogelijke subqueries door atomen uit de body van
q2 te kiezen zodat de variabelen uit de head nog steeds voorkomen in deze nieuwe body.

Een van deze mogelijke subqueries is q′. Aangezien we weten dat q2 ≡Σ q (de chase
behoudt de equivalentie) en q2 ⊆ q′ (wegens de constructie) moeten we enkel nog
controleren dat q′ vΣ q. Dit doen we door q′ te chasen volgens Σ.

We kunnen een chase step doen volgens m2. Dit geeft ons het volgende resultaat:

q′2(p, c, sa, sn)←WebOrder(p, s, o, c, q) ∧MasterSupp(s, sa, sn, h)∧
SuppCatalog(s, sa, sn, d)

We zouden nu nog verder kunnen chasen door gebruik te maken van f1 en daarna van
m1. We kunnen echter na deze stap al zien dat er een mapping is van q naar q′2 volgens
de identiteit. Het is dus duidelijk dat q′ vΣ q. We weten dus dat q ≡Σ q′. Verder weten
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we dat q′ minimaal is. De constructie van q′ zorgt er immers voor dat deze slechts een
minimaal aantal atomen bevat in zijn body. We hebben dus een minimale herschrijving
van q gevonden.

We kunnen op eenzelfde manier alle andere minimale herschrijvingen van q vinden in
deze backchase fase. Een voorbeeld van een van de andere minimale herschrijvingen
die gevonden wordt door het algoritme is q zelf.

Hiermee sluiten we het voorbeeld af. We hebben gezien dat er verschillende toepassingen
van de chase gebruikt kunnen worden binnen een simpel databasesysteem. Verder
hebben we ook een gedetailleerd voorbeeld gegeven van de uitvoering van het C & B
algoritme.
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Hoofdstuk 9

Implementatie

In het kader van deze thesis hebben we ook een implementatie van de chase gerealiseerd.
Deze implementatie hebben we vanaf nul gemaakt om de verschillende onderdelen van
het algoritme in detail te bestuderen. De implementatie is gemaakt in Python1.

9.1 Architectuur

Onze implementatie bestaat uit een aantal verschillende onderdelen, analoog aan de
onderdelen van het chase algoritme. We hebben een klasse voor elke soort dependency,
dus voor TGD’s en EGD’s. Uiteraard hebben we ook een Tableau klasse aangezien we
hierop onze chase zullen moeten uitvoeren. Het algoritme zelf word beschreven in de
aparte Chase klasse.

De basis voor onze architectuur zit in de TGD en EGD klassen. Deze klassen nemen
een string met een TGD of EGD als input en parsen deze naar een formaat waarin de
data makkelijk verwerkt kan worden. Belangrijk voor deze TGD’s en EGD’s is dat de
body van deze dependencies omgezet kan worden naar een tableau.

De Tableau klasse slaat een tableau op. Dit bestaat uit een 2D array van variabelen,
deze variabelen worden opgeslagen als een string. Elke rij in dit tableau heeft ook
een ID. Deze ID geeft aan bij welke relatie ze horen. Stel dat we een tableau T =
{R(a, b), S(u, v, w)} hebben. In onze tableau klasse zal dit dan opgeslagen worden als:

rowID row
R a b
S u v w

Aan de hand van deze tableaus kunnen we dan het chase algoritme implementeren. We
schetsen nu het verloop van onze implementatie van het chase algoritme. We vertrekken
vanuit een starttableau T en een verzameling Σ van TGD’s en EGD’s. We gaan dan de
verschillende TGD’s en EGD’s in deze verzameling af. Voor elk van deze dependencies
stellen we alle mogelijke homomorfismen op van de body van de dependency naar het
tableau T . Voor al deze homomorfismen testen we dan of we de dependency kunnen

1https://www.python.org/
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toepassen of niet. Dit herhalen we totdat we een iteratie doen over alle dependencies
waarbij er geen verandering meer optreed. De pseudo-code van deze implementatie is
te zien in Algoritme 2. We gaan dus elk mogelijk homomorfisme (in de code mapping
genoemd) voor een dependency af voordat we proberen de volgende dependency toe te
passen.

Bij het toepassen van de dependency op het tableau kan het zijn dat we nieuwe vari-
abelen moeten introduceren. Hiervoor houden we een teller bij. De nieuwe variabele
wordt dan weergegeven met de string gegeven door de concatenatie van n en de teller.
De nieuw gëıntroduceerde variabelen zijn dus n1, n2, . . . .

Algorithm 2 Pseudo-code voor het chase algoritme uit onze implementatie.

input: Σ, k een verzameling TGD’s en EGD’s en een tableau T
begin

while changes do :
for σ in Σ:

for mapping in σ.getAllMapping(T ):
if not T |= σ :

pas σ toe op T volgens mapping
else :

merk op dat er geen change is voor deze mapping.
output T

end

Er zijn twee complexe onderdelen van deze implementatie. Eén ervan is het vinden van
homomorfismen en de andere is het controleren of een tableau voldoet aan een zekere
dependency. We zullen nu deze twee onderdelen in meer detail bekijken.

9.2 Controleren of een tableau voldoet aan een de-
pendency

We willen voor een zeker tableau T kunnen controleren of dit tableau voldoet aan
een bepaalde dependency σ zodat T |= σ. Dit is belangrijk omdat we σ enkel gaan
toepassen tijdens de chase als T niet voldoet aan deze Σ. Om dit te controleren gaan
we alle mogelijk homomorfismen bekijken van σ naar T . Als er geen homomorfismen
zijn dan weten we dat T |= σ en kunnen we True als resultaat geven.

Als deze er wel zijn dan kunnen we controleren of de body van σ vervat zit in T . Dit doen
we door een tableau Tσ te creëren vanuit de body van σ en hierop het homomorfisme
toe te passen. Als het resultaat hiervan vervat zit in T dan weten we dat de head van
σ ook moet gelden in T . Dit kunnen we controleren door het homomorfisme uit te
breiden naar de head en dan te controleren of T deze head bevat in het geval van een
TGD, of voldoet aan de gelijkheid in het geval van een EGD. Als dit het geval is dan
weten we dat we True kunnen teruggeven als resultaat. Als dit niet het geval is blijven
we de andere homomorfismen proberen. Als er geen enkel homomorfisme is dat leidt
tot een True resultaat dan geven we False als resultaat.
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9.3 Genereren van homomorfismen

Het genereren van homomorfismen is het belangrijkste en meest complexe onderdeel
van onze implementatie. Het is zeer belangrijk om voor alle tableaus en dependencies
te kunnen testen of deze met elkaar in verband staan of niet. Het is ook het onderdeel
van het programma dat de meeste tijd in beslag neemt.

We gaan dus op zoek naar mogelijk homomorfismen van een bron tableau TS naar een
doel tableau TD. Om de mogelijke homomorfismen te berekenen vertrekken we vanuit
twee verzamelingen, een verzameling bron variabelen S en een verzameling doel varia-
belen D. De bronverzameling bevat de variabelen uit tableau TS en de doelverzameling
bevat de variabelen uit TD.

Elk homomorfisme gaat dan voor alle bron variabelen een doel variabele zoeken waarop
deze afgebeeld wordt. We beginnen met het genereren van elke mogelijke combinaties
van S naar D. Dit doen we door het cartesisch product te nemen van de doel variabelen
D voor de lengte van de bron variabelen. We berekenen dus D×D× . . .×D zodat de
lengte van het resultaat hiervan overeenkomt met de lengte van S. Als we de elementen
van S dan afbeelden op de overeenkomstige posities van dit product dan vinden we alle
mogelijke combinaties van variabelen. We hoeven dan enkel nog voor het homomorfisme
dat overeenkomt met deze combinatie te testen dat dit ook effectief voorkomt in TD.
Dit doen we door te controleren dat voor elk tupel t uit TS het resultaat van het
toepassen van het homorfisme op t voorkomt in TD. Als dit het geval is dan slaan we
het homomorfisme op. Als dit niet het geval is dan gaan we door naar de volgende
combinatie.

We zien dat hier een groot deel van de complexiteit vervat zit. Als we s de kardinaliteit
van S en d de kardinaliteit van D nemen dan moeten we s×ds combinaties controleren.
We zien dus dat het hier gaat over exponentiële complexiteit. Dit is dus het deel van
de implementatie dat zorgt voor de grootste vertraging van de uitvoer. We geven een
kort voorbeeld van de generatie van deze combinaties.

Voorbeeld 9.3.1. We hebben een TGD σ = verbinding(x1, x2)→ verbinding(x2, x1).
Het tableau dat overeenkomt met de body van σ , Tσ = {verbinding(x1, x2)}. We zoeken
nu een homomorfisme van Tσ naar T = {verbinding(”Amsterdam”, ”Brussel”)}. De
verzameling bron variabelen S = {x1, x2} en de verzameling doel variabelen is D =
{”Amsterdam”, ”Brussel”}. We kunnen dan de mogelijke combinaties berekenen. We
beginnen met het berekenen van D ×D. Dit geeft ons:

D′ = {(”Amsterdam”, ”Amsterdam”), (”Amsterdam”, ”Brussel”),

(”Brussel”, ”Amsterdam”), (”Brussel”, ”Brussel”)}

Dit combineren we nu met S zodat de elementen op overeenkomstige posities gemapt
worden. Dit geeft ons de volgende resultaten:

(x1 : ”Amsterdam”, x2 : ”Amsterdam”)
(x1 : ”Amsterdam”, x2 : ”Brussel”)
(x1 : ”Brussel”, x2 : ”Amsterdam”)
(x1 : ”Brussel”, x2 : ”Brussel”)

Uit deze combinaties zullen we het homomorfisme h kiezen dat overeenkomt met de
tweede combinatie, h : {(x1, ”Amsterdam”), (x2, ”Brussel”)}. We zien immers dat
verbinding(x1, x2) voorkomt in Tσ. Verder zien we dat het resultaat van het homor-
morfisme h(verbinding(x1, x2)) = verbinding(”Amsterdam”, ”Brussel”) voorkomt in
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T . Dit is dus een homormofisme dat we kunnen gebruiken bij onze uitvoering van de
chase. Als dit resultaat niet voorkwam in T dan was het geen bruikbaar homomorfisme.

9.4 Verbeteringen

Het belangrijkste aspect waar verbeteringen gemaakt kunnen worden is bij de generatie
van homomorfismen. Het is duidelijk dat de generatie en controle van de verschillende
homomorfismen het meeste complexiteit in beslag neemt. Het zou dus beter zijn om
gebruik te maken van reeds bestaande en geoptimaliseerde manieren om dit te doen.
Hiervoor kunnen we gebruik maken van reeds bestaande databasetechnieken.

Het oplossen van een conjunctieve query komt immers overeen met het zoeken of er een
homomorfisme is. De query zal immers een mapping maken van zijn body naar een
instance, net zoals een homomorfisme een maping maakt van het ene tableau naar het
andere.

Een andere verbetering is de manier waarop er omgegaan wordt met oneindige chase
sequences. Voorlopig controleren we gewoon hoeveel stappen er gedaan worden in de
chase. Als het te lang duurt om tot een resultaat te komen gaan we ervan uit dat de
chase oneindig is. Het zou echter beter zijn om hiervoor gebruik te maken van een
monitor graph. Dit is een betere heuristiek om te voorspellen of de chase zal eindigen
of niet.
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Hoofdstuk 10

Conclusie

We kijken wat we kunnen concluderen in verband met de terminatie en de toepassingen
van de chase en de manier waarop deze met elkaar in verband staan

10.1 Terminatie

We geven een overzicht van de verschillende terminatie condities die we beschouwd
hebben.

techniek klasse gebaseerd op compl.
Zwakke acycliciteit CT∀∀ dependency graph P

SwA CT∀∀ vuur-relatie ↪→Σ P
C-stratificatie CT∀∀ c-chase graph (≺C) coNP

Safe dependencies CT∀∀ propagation graph coNP
Safely restricted CT∀∀ 2-restrictie systeem (≺P ) coNP

Inductively restricted CT∀∀ part(Σ, k) coNP
Stratificatie CT∀∃ chase graph (≺) coNP
irrelevantie CTT,∀ WCCΣ(σT ) en CT∀∀ NP
irrelevantie CTT,∃ WCCΣ(σT ) en CT∀∃ NP
monitoring CTT,∀, CTT,∃ monitor graph

We zien dus dat er veel verschillende methoden zijn waarvan de meeste op elkaar ge-
baseerd zijn. De basis voor deze terminatie is telkens een syntactische methode zoals
zwakke acycliciteit.

De meer complexe terminatie condities definiëren dan telkens een manier om de ver-
zameling dependencies op te delen in deelverzamelingen zodat we voor deze deelverza-
melingen een terminatie conditie kunnen toepassen en dit een resultaat geeft voor de
volledige verzameling. We merken hierbij op dat terminatie condities die zwakker zijn
een grotere complexiteit hebben.
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10.2 Toepassingen

We hebben gezien dat de chase zeer veel toepassingen heeft in verschillende gebieden.
De toepassingen die we bekeken hebben zijn:

• Oplossen van het implicatieprobleem.

• Reperaren van een tableau.

• Data exchange en data integration.

• Query optimization

Al deze gebieden hebben echter iets gemeenschappelijk. Ze hebben allemaal het resul-
taat van de chase nodig. Dit resultaat bestaat echter enkel als de chase eindigt.

Het voorbeeld uit Paragraaf 8.6 toont duidelijk aan dat al deze toepassingen een plaats
hebben binnen een modern databasesysteem.

10.3 Algemeen

We zien dus dat de chase veel toepassingen heeft die gebruik maken van het resultaat van
de chase. Voor het praktisch gebruik van de chase is het dus zeer belangrijk om gebruik
te maken van terminatie condities. We hebben verschillende terminatie condities gezien.
Deze bieden de mogelijkheid om de terminatie van de chase te verzekeren. We kunnen
gebruik maken van verschillende condities. Hier kunnen we een afweging maken tussen
de complexiteit van de terminatie conditie en de hoeveelheid verzamelingen die voldoen
aan de conditie. Meer complexe condities hebben immers meer mogelijke oplossingen
maar kosten ook meer tijd om te berekenen.

We kunnen dus concluderen dat de chase zeer belangrijk is en vaak gebruikt wordt en
dat de terminatie een belangrijke rol speelt bij het gebruik.
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[17] Gösta Grahne en Alberto O Mendelzon. “Tableau Techniques for Querying In-
formation Sources through Global Schemas”. In: Database Theory–ICDT’99 (),
p. 332.

[18] Sergio Greco en Francesca Spezzano. “Chase termination: A constraints rewriting
approach”. In: Proceedings of the VLDB Endowment 3.1-2 (2010), p. 93–104.

[19] Sergio Greco, Francesca Spezzano en Irina Trubitsyna. “Stratification criteria and
rewriting techniques for checking chase termination”. In: Proceedings of the VLDB
Endowment 4.11 (2011), p. 1158–1168.

[20] Todd J Green e.a. “ORCHESTRA: Facilitating collaborative data sharing”. In:
Proceedings of the 2007 ACM SIGMOD international conference on Management
of data. ACM. 2007, p. 1131–1133.

[21] Laura M Haas e.a. “Clio grows up: from research prototype to industrial tool”. In:
Proceedings of the 2005 ACM SIGMOD international conference on Management
of data. ACM. 2005, p. 805–810.

[22] Alon Halevy, Anand Rajaraman en Joann Ordille. “Data integration: the teenage
years”. In: Proceedings of the 32nd international conference on Very large data
bases. VLDB Endowment. 2006, p. 9–16.

[23] Alon Y Halevy. “Answering queries using views: A survey”. In: The VLDB Jour-
nal 10.4 (2001), p. 270–294.

[24] Zachary G Ives e.a. “ORCHESTRA: Rapid, Collaborative Sharing of Dynamic
Data.” In: CIDR. 2005, p. 107–118.

[25] Zachary G Ives e.a. “The ORCHESTRA collaborative data sharing system”. In:
ACM SIGMOD Record 37.3 (2008), p. 26–32.

[26] David S Johnson en Anthony Klug. “Testing containment of conjunctive queries
under functional and inclusion dependencies”. In: Proceedings of the 1st ACM
SIGACT-SIGMOD symposium on Principles of database systems. ACM. 1982,
p. 164–169.

[27] Kevin Knight. “Unification: A multidisciplinary survey”. In: ACM Computing
Surveys (CSUR) 21.1 (1989), p. 93–124.
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