Capitolul 4
PARCURGERI DE GRAFURI

Problema parcurgerii unui digraf G = (N,A), N = {I, ... , n},
A = {1, ..., m} are urmdtoarea formulare: sa se genereze multimea W — N
a nodurilor y pentru care existd drum de la un nod sursa dat s la nodul y in
digraful G. Daca exista drum, in digraful G, de la nodul sursa s la nodul y
atunci se spune ca nodul y este accesibil din nodul s.

Algoritmii pe care 1i vom prezenta pentru rezolvarea problemei
parcurgerii unui digraf G sunt metode sistematice de vizitare a nodurilor y
accesibile din s. Fiecare iteratie a executiei oricdrui algoritm de parcurgere
stabileste pentru fiecare nod apartenenta la una din urmatoarele trei stari:

e nevizitat;

e vizitat si neanalizat, adica un nod vizitat ai carui succesori au
fost partial vizitati;

e vizitat si analizat, adica un nod vizitat ai carui succesori au
fost in totalitate vizitati.

Daca nodul x este vizitat si neanalizat, existd arcul (x,y) si nodul y
este nevizitat, atunci se poate vizita nodul y. In acest caz se spune ca arcul
(x,y) este arc admisibil si daca nodul y este vizitat explorand arcul (x,y) se
spune ca nodul x este predecesorul parcurgere al nodului y.

Se vor prezenta urmatorii algoritmi pentru parcurgerea unui digraf:
algoritmul BF si algoritmul DF. Acesti algoritmi utilizeaza urmatoarele
notatii comune:

U multimea nodurilor nevizitate;

V multimea nodurilor vizitate si neanalizate;

W multimea nodurilor vizitate si analizate;

p tabloul predecesor, care este unidimensional cu n elemente.

4.1. Parcurgerea BF a grafurilor

Parcurgerea se face "mai intdi in latime". In engleza "breadth first"
(BF).

Fie digraful G = (N,A) cu nodul sursa s si Dy multimea drumurilor de
la nodul sursa s la nodul x e N. Numarul de arce ce compun un drum Dy € Dy
defineste lungimea acestui drum pe care 1l notam 1(Dy). Distanta de la nodul

s la nodul x se defineste in modul urmator:
40 min{l(D,)|D, € D}, D, #0
©, D, =0
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Un drum D, e D, cu I(D, ) = d(x) se numeste cel mai scurt drum

de la nodul sursa s la nodul x.
Observatia 1. Pentru orice arc (X,y) € A avem
d(y) < d(x) + 1.
Intr-adevir, daca Dy = 0 atunci d(x) = oo si inegalitatea se pastreaza.

Dacad Dy # 0 atunci evident Dy # 0. Fie ﬁx un cel mai scurt drum de la s
la x, deci 1( ﬁx) = d(x). Multimea Dy poate contine un drum Dy, astfel incat
1(Dy) < d(x) + 1. Conform definitiei distantei avem d(y) < I(Dy) si rezulta ca
d(y) <d(x) + 1. Avem egalitate cand un drum cel mai scurt f)y delaslay
are lungimea
d(y)=1(D,) =d(x) + 1,
de exemplu
D, =D, Ly}

In algoritmul parcurgerii BF (algoritmul PBF) se utilizeaza tabloul
lungime 1 care este unidimensional si are n elemente. Multimea nodurilor
vizitate si neanalizate V este organizata, ca structura de date, ca o coada.

Algoritmul PBF este urmatorul:

(1) PROGRAM PBRF;

(2) BEGIN;

(3) U :=N - {s} ; V := (s} ; W:=20;

(4) FOR toti y&€N DO p(y) := 0;

(5) 1(s) := 0;

(6) FOR toti y€U DO 1l(y) := o;

(7) WHILE V #( DO

(8) BEGIN

(9) se selecteazd cel mai vechi nod x introdus In V;

(10) FOR (x, y) € A DO

(11) IFy € U

(12) THEN U:=U-{y}; V:=VU {y}; p(y):=x:
1(y) = 1(x) + 1;

(13) Vi=V-{x}; W:=WuU {x};

(14) END;

(15) END.

Teorema 1.
(1) Algoritmul PBF calculeaza elementele tabloului 1 astfel incét

d(y) <I(y), yeN;
(2) Daca la iteratia k oarecare a algoritmului PBF avem V = (xi, ..., X;) In

aceasta ordine, atunci I(x,) <I(x;)+1 si I(x;) <1(x;,), i=1r-1.
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Demonstratie.
(1) Utilizdm inductia dupa k, numarul de iteratii ale ciclului WHILE.
Initial I(s) := 0, I(y) := o pentru yeU si evident d(y)<I(y),yeN.
Presupunem ca, la iteratia k avem d(y)<I(y) pentru ye N. La iteratia

k + 1 pot exista cazurile:
(Cl) Exista arc (x,y) admisibil ((x,y)€ A si ye U). In acest caz
I(y)=1x)+1

d(y) <dx)+11(x)+1=1(y)

(I(x) pentru xeV nu se modificd). Deci pentru toate arcele (x,y)€A si
yeU avem d(y)<l(y). Pentru celelalte noduri y, conform ipotezei
inductiei, avem d(y)<I(y), deoarece la iteratia k + I, l(y) nu se mai
modifica. A

(C2) Nu exista arc (x,y) admisibil ((x,y)¢ A sau y¢ U). In acest caz la
iteratia k + 1 nu se modificd nici un element I(y) si conform ipotezei
inductiei d(y) <I(y) pentru y e N.

(2) Utilizam inductia dupd k numarul de iteratii ale ciclului WHILE.
Initial V := {s}. Deci x; = a, x, = a si 1(s) <I(s) + 1, I(s) = I(s). Presupunem
ca la iteratia k avem 1(x,)<1(x;) + 1 si 1(x;) < 1(xi+1), pentrui= 1,r—1. La

si

iteratia k + 1 pot exista cazurile:

(Cl) Existd arc (x,y) admisibil ((x,y)eA si yeU). In acest caz
V={X1, ..., X, Xpt1}, X1 = X, Xp41 = Y. Astfel, [(xq1) = 1(y) = I(x) + 1 = 1(x)+1.
De asemenea, avem 1(x;) <I(x,) + 1 =1(x) + 1 = 1(y) = 1(x+1) s1 inegalitatile

1(x;) <1(Xi+1), 1= 1,r —1 au ramas nemodificate.
(C2) Nu existd arc (x,y) admisibil ((x,y)¢A sau yeU). In acest caz
V = {x2, ..., X}. Avem I(x)<I(x;) + 1 < I(xp) + 1 si inegalitatile
1(x;) £1(xi11), 1= L,r —1 au ramas nemodificate.

Teorema 2. Algoritmul PBF este convergent si la terminarea
executiei determinam multimea tuturor nodurilor care sunt accesibile
din nodul sursa s in digraful G = (N,A).

Demonstratie. Din liniile (10), (11) si (12) ale algoritmului
rezultd ca toate nodurile introduse In V sunt eliminate dupa ce sunt
analizate. Deci dupa un numar finit de iteratii se obtine V = 0 si
executia algoritmului se opreste. Pentru a ardta ca la terminarea
executiei, algoritmul determind multimea tuturor nodurilor care sunt
accesibile din nodul sursa s in digraful G = (N,A), trebuie sd ardtam ca
la terminarea executiei algoritmului multimea W este:

W= {y|y € N si exista drum de la s la y}.

Din liniile (10), (11) si (12) ale algoritmului rezultd ca in V sunt
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introduse numai noduri y care sunt accesibile din s si ca dupa ce un nod
xeV a fost analizat el este eliminat din V si introdus in W. Deoarece
algoritmul se opreste cand V = 0 rezultd ca W contine toate nodurile
yeN care sunt accesibile din s si introduse in V. Sa aratam ca W
contine toate nodurile ye N care sunt accesibile din s. Prin reducere la
absurd sa presupunem ca existd un drum D = (y,yz, ... ,Vk1,¥k) CU Yi = S,
yk = yin G si yg W. Rezultad ca yy¢ V. Deoarece yxgV si (YinYk) €A
deducem ca yx.1¢V, astfel yx ar fi fost introdus in V. Continuand
procedeul vom deduce in final cad s = y; ¢ V. Aceasta contrazice faptul
ca in linia (3) a algoritmului initializim V:={s}. Rezultaca ye V, deciye W
si teorema este demonstrata.

Teorema 3.

Algoritmul PBF este convergent si determina:

(I) multimea tuturor nodurilor care sunt accesibile din nodul sursa s;
(2) elementele tabloului 1 astfel incat 1(y) = d(y) pentru y € N.

Demonstratie. Convergenta si punctul (1) se demonstreaza la fel
ca Teorema 2. Punctul (2) se demonstreaza prin inductie dupa k numarul
iteratiilor ciclului WHILE. Fie multimea Ny = {ye N |d(y) = k}. Pentru k
=0 avem Ny = {s} si deci d(s) =1(s) =0. Presupunem afirmatia adevarata
pentru k. Afirmatia pentru k + 1 rezultd cu usurintd, deoarece, in
conformitate cu Teorema 1 punctul (2), un nod y e Ny este vizitat plecand
de la un nod x € Ny numai dupa ce toate nodurile din Ny sunt vizitate. Deci,
daca y € Ni4 s1 este vizitat explorand arcul (x,y), x € Ny, atunci,

I(y)=1x)+1=dx)+1=k+ 1=d(y).

Teorema 4.

Algoritmul PBF are complexitatea O(m).

Demonstratie. Din liniile (10), (11) si (12) ale algoritmului rezultd
ca fiecare nod al digrafului G este introdus si eliminat din V cel mult o data.
Deoarece executia algoritmului se termind cand V = 0 deducem ca
algoritmul executa cel mult 2n iteratii. Fiecare arc (x,y)€ A este explorat cel
mult o datd pentru identificarea arcelor admisibile. Deci complexitatea
algoritmului PBF este O(m + n) = O(m).

In parcurgerea BF, daci N, = W si subgraful predecesor
G, = (Np,Ap) este o arborescentd atunci G, se numeste arborescenta
parcurgere BPF.

Teorema S.

Algoritmul PBF determinad elementele tabloului p astfel incat
subgraful predecesor G, = (Np,Ap) este o arborescentd parcurgere BPF.

Demonstratie. Din liniile (10), (11) si (12) ale algoritmului rezulta
ca p(y) := x numai dacd y este accesibil din s. Evident ca la terminarea
executiei algoritmului avem N, = W. Din modul cum sunt definite N, si A,
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rezultd cd G, este o arborescentd. Deci subgraful predecesor G, este o
arborescenta parcurgere a digrafului G = (N,A).

Observatia 2. Drumul unic de la nodul sursa s la un nod y din
arborescenta parcurgere BF este un cel mai scurt drum de la nodul sursé s la
acelasi nod y din digraful G, conform punctului (2) al Teoremei 3.

Observatia 3. Algoritmul PBF sau PTBF se poate aplica si
grafurilor neorientate. In acest caz, subgraful predecesor G, = (Ny,A,)
este o arborescentd sau mai multe arborescente.

Observatia 4. Un drum unic de la nodul sursa s la un nod y din
arborescenta parcurgere BF se poate determina cu urmatoarea procedura.

(1) PROCEDURA DRUM (G, s,Vy);

(2) BEGIN;

(3) se tipdreste u;

(4) WHILE p (y)#1i-0 DO

(5) BEGIN

(6) X = p(y); se tipdreste x;
(7) IF x#s

(8) THEN y := X
(9) ELSE EXIT;
(10) END;

(11) END.

Observatia 5. Multimea W este In general submultimea multimii
nodurilor N. Pentru parcurgerea intregului digraf G = (N,A) se utilizeaza
algoritmul parcurgerii totale generice (algoritmul PTG). Algoritmul PTG
este urmatorul:

(1) PROGRAM PTG;

(2) BEGIN;

(3) U :=N - {s}; V == {s}; W :=0;

(4) FOR toti yeN DO p(y) := 0;

(5) k:=1; o(s):= 1;

(6) FOR toti ye€U DO o(y) := o;

(7) WHILE W#N DO

(8) BEGIN

(9) WHILE V #0 DO

(10) BEGIN

(11) se selecteazda un nod x din V;

(12) IF existd arc (x, y)€A si yeU

(13) THEN U:=U-{y}; V:=VU {y};p(y) :=x;

k 1=k +1; o(y) :=k

(14) ELSE V:=V-{x}; W:=WU {x};

(15) END;

(106) se selecteaza seU; U:= U - {s}; V:= {s};
k :=k+ 1: o(S) := k;

(17) END;

(18) END.

Este evident ca algoritmul PTG are complexitatea tot O(m) si ca
vectorul p determind una sau mai multe arborescente parcurgeri.
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Exemplu 1.
Se aplica algoritmul PBF digrafului din figura 1 .

Figura 1

Initializari:
s=1,U={2,3,4,5,6},
V={1},W=0,p=(0,0,0,0,0,0), 1= (0,00,0,00,00,00).
Iteratia 1:
x=1,(1,2)eA,2eU: U= {34,5,6},
Vv ={1,2}, p=(0,1,0,0,0,0),
1=(0,1,00,00,00,0); (1,3) €A,3eU: U= {4,5,6},
vV ={1,2,3}, p=(0,1,1,0,0,0),
1=(0,1, 1,0,00,0); V={2,3}; W= {l}.
Iteratia 2:
x=2,24)€A,4eU: U={5,6},V={23,4},
p=(0,1,1,2,0,0),1=(0,1,1,2,00,0); (2,5 €A,
5eU:U={6},V={234,5},p=(0,1,1,2,2,0),
1=(0,1,1,2,2,00) ; V={3,4,5} ; W={I1, 2}.
Iteratia 3:
x=3,V={4,5},W={1,2,3}.
Iteratia 4:
x=4,(4,6)eA,6ecU.: U=0,V = {4, 5,6},
p=1(0,1,1,2,2,4),1=(0,1,1,2,2,3); V= {5,6};
W=1{1,2,3,4}.
Iteratia 5:
x=5,V={6}, W= {1,2,34,5}.
Iteratia 6:
x=6,V=0,W=1{1,2,3,4,5,6}.
Np =1{1,2,3,4,5,6} = W.

Arborescenta parcurgere BF este prezentata in figura 2.



@

Drumul unic de la nodul 1 la nodul 6 se obtine cu PROCEDURA
DRUM in modul urmator:

y = 6 este ultimul nod al drumului;

Iteratia 1: x =p(6) =4,y =4.

Iteratia 2: x =p(4) =2,y = 2.

Iteratia3: x=p(2) =1,y =1

Drumul este: 1,2,4,6.

Figura 2

4.2. Parcurgerea DF a grafurilor

Parcurgerea se face "mai inti in adancime". In engleza "depth first"
(DF).

In algoritmul parcurgerii DF (algoritmul PDF) se folosesc aceleasi
notatii ea in algoritmul PBF cu deosebirea ca, in locul tabloului
unidimensional de lungime | se utilizeaza tablourile timp unidimensionale t;
si t care au fiecare n elemente. Multimea nodurilor vizitate si neanalizate V
este organizata ca structura de date, ca stiva.

Algoritmul PDF este urmatorul:

(1) PROGRAM PDF;

(2) BEGIN;

(3) U := N-{s}; V := {s}; W := 0;

(4) FOR toti ye€N DO p(y) := 0;

(5) t = 1; ti(s) :=1; ty(s) := o0;

(6) FOR toti ye€U DO ti(y) := o; to(y) := oo;

(7) WHILE V=#0 DO

(8) BEGIN

(9) se selecteazd cel mai nou nod x introdus in V;

(10) IF existd arc (x,y) €A si yeU

(11) THEN U :=U - {y}; V :=VU{y}; p (y) = x;
t =t +1; ti(y) := t

(12) ELSE V := V-{x}; W := WU {x}; t:=t+l;t2(x):=t;

(13) END;

(14) END.
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Din liniile (10), (11), (12) ale algoritmului PDF rezulta ca elementul

ti(y) reprezintd momentul cand y devine nod vizitat si neanalizat si
elementul ty(x) reprezintd momentul cand x devine nod vizitat i analizat.

Se va studia in continuare algoritmul parcurgerii totale DF

(algoritmul PTDF).

PRSP RFEOOOJ00d whR
P O — — — — — — — — —

P i e P S

Algoritmul PTDF este urmatorul:

PROGRAM PTDF;
BEGIN;
U:=N-{s}; V:={s}; W:=0;
FOR toti yeN DO p(y) 0;
t:=1; ti(s):= 1; ty(s): 0 ;
FOR toti ye€U DO t;(y) := ©; t,(y) := o7
WHILE W#N DO
BEGIN
WHILE V#0 DO
BEGIN
se selecteazd cel mai nou nod x introdus

oy~

IF existd arc (x,y) €A si yeU

THEN U :=0U - {y}; V :=VU({y};
p (y) :=x; t =+t + 1; ti(y)
ELSE Vi=V - {x}; W:= WU {x};
t:=t + 1; t, (x) := t;
END;
se selecteaza seU; U :=U - {s}; V := {s};

t:=t+1l; t;(s):=t;
END;
END.

Fie multimea S = {s |s € N, s selectate 1n linia (3) si linia (16)}.

Teorema 6.
Algoritmul PTDF este convergent si determind multimile nodurilor

accesibile din s, s S.

O(m).

Demonstratie. Se demonstreaza la fel ca Teorema 2.

Teorema 7.

Algoritmul PTDF are complexitatea O(m).

Demonstratie. Evident cd algoritmul PTDF are complexitatea

Un digraf G= (N, A) se numeste padure dacad este format din una

sau mai multe arborescente. Un graf neorientat G= (N,A) se numeste
padure daca este format din unul sau mai multi arbori.

In parcurgerea totali DF, daca subgraful predecesor G, = (N,,A,),

N, ={y[p(y) # 0y US, A) ={(p(y),y) |y N, =S} este o padure si

N, = W, atunci G, se numeste padure parcurgere DF.
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Teorema 8.

Algoritmul PTDF determina elementele tabloului p astfel incat

subgraful predecesor G, = (N,,A,) este o padure parcurgere DF.

Demonstratie. Se demonstreaza analog ca Teorema 5.
Exemplul 2.
Se aplica algoritmul PTDF digrafului

Figura 3

Initializari:
s=1,U={2,3,45,6,,8},V={1},W=0,p
p=1(0,0,0,0,0,0,0,0), t =1,
t; =(1,00, 00,00,00,00,00,00),
ty = (00, 00,00,00,00,00,00,00).
Iteratia 1:
x=1,(1,2)e A,2eU: U={34,5,6,7,8}, V={12},
p=(0,1,0,0,0,0,0,0), t=2,
t=(1,2, 00,00,00,00,00,00,00).
Iteratia 2:
x=2,(23)eA3eU: U= {4,5,6,7,8},V={1,2,3},
p=(0,1,2,0,0,0,0,0), t = 3,
tp=(1,2,3, 00,00,00,00,00).
Iteratia 3:
x=3,3,4)eA4eU: U={56,7,8},V={1,2,3,4},

p = (071’293’0503050)’ t:47 tl = (1,2,3,4,@ ,wiw ,w)'

Iteratia 4:
x=4:V={1,2,3}, W={4},t=5,
ty=(00,00,00,5,00,00,00,00).
Iteratia 5:
x=3:V={1,2}, W={43},t=6,
ty = (00,0,6,5,0,00,00,00).
Iteratia 6:
x=2,(2,5€A,5eU:U={6,7,8},
V={1,2,5},p=(0,1,2,3,2,0,0,0), t =7,
t=(1,2,3,4,7,00,00,0).
Iteratia 7:
x=5:V={12}, W={4,3,5},t=8,

t2:(009w96:598:w9009w)'
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Iteratia 8:
x=2:V={1},W=1{43,52},t=9,
ty =(,9,6,5,8,00,00,00).

Iteratia 9:
x=1:V=0,W= {43,521}, t= 10,
t2=(10,9,6,5,8,00,00,0).

Actualizari:
s=6,U={7,8},V={6},t=11,t=(1,2,3,4,7,11, 0,0)

Iteratia 10:
x=06,(6,7)eA,7eU:U={8},V=1{6,7},
p=1(0,1,2,3,2,0,6,0), t = 12,
t1=(1,2,3,4,7,11,12,0).

Iteratia 11:
x=7:V={6},W={4,352,1,7},t=13,
t, =(10,9,6,5,8,00,13,0).

Iteratia 12:
x=6,(6,8)eA8cU:U=0,V ={6,8},p=(0,1,2,3,2,0,6,6),
t=14,4=(1,2,3,4,7,11,12,14).

Iteratia 13:
x=8:V={6},W=1{4,3,5,2,1,7,8},t=15,
t, =(10,9,6,5,8,0,13,15).

Iteratia 14:
x=6:V=0,W=1{43,5,2]1,7_8,6},t=16,
t, =(10,9,6,5,8,16,13,15).

4.3. Aplicatii
4.3.1. Sortarea topologica
Teorema 9. Un digraf G = (N,A) este farad circuite daca si numai
daca orice parcurgere totala DF a lui G nu produce arce de revenire.
Demonstratie. Presupunem ca digraful G este fard circuite. Prin
reducere la absurd presupunem ca o parcurgere totald DF a lui G produce
arce de revenire (R # 0). Fie arcul (z,x) € R . In acest caz nodul z este un
descendent al nodului x in padurea parcurgere DF. Deci exista un drum D de

o

la xlazin G Atunci D = D U {zx} este un circuit In G §i aceasta
contrazice ipoteza ca digraful G este fara circuite.

Reciproc, presupunem cé o parcurgere totald DF a digrafului G nu
produce arce de revenire (R # 0). Prin reducere la absurd presupunem ca

(o) o]

G contine un circuit D. Fie x primul nod vizitat din D si fie arcul

o o

(z,x) € D. Deoarece nodurile x, ze D rezulta ca existd un drum D de la x
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la z. De asemenea x fiind primul nod vizitat din D rezultd ca nodul z
devine un descendent al nodului x la padurea PDF. Deci (z,x) este un arc
de revenire ce contrazice ipoteza R =0.

Sortarea topologica a unui digraf G = (N,A) fara circuite consta
intr-o ordonare liniara a nodurilor din N astfel incat daca (x,y)e A

atunci x apare inaintea lui y in ordonare.

Algoritmul sortare topologica (algoritmul ST) se obtine din
algoritmul PTDF facand urmatoarele doud completari:
(D) in partea de initializari (liniile (3)-(6)) se initializeaza o listd a
nodurilor;
2) in linia (16) dupa calculul lui t»(X), nodul x se introduce la
inceputul listei.

La terminarea algoritmului ST, lista furnizeaza sortarea topologica
a digrafului G = (N,A) fara circuite si nodurile x sunt plasate in listd in
ordinea descrescatoare a timpilor t(X).

4.3.2. Componentele conexe ale unui graf

Definitia 1. Un digraf G = (N,A) se numeste conex dacd pentru
oricare doud noduri x, y exista un lant care are aceste doud noduri drept
extremitati.

Notiunea de conexitate are sens si pentru grafuri neorientate.

Definitia 2. Se numeste componentd conexd a unui digraf
G = (N,A) un subgraf G' = (N',A') al lui G, care este conex §i care este
maximal in raport cu incluziunea fatd de aceastd proprietate (oricare ar fi

x e N'=N-N', subgraful G', generat de N', =N'U{x} nu mai este

conex).

O componenta conexa G' = (N',A") a unui digraf G = (N,A) se poate
identifica cu multimea N' care genereaza subgraful G'.

Deoarece in problema conexiunii sensul arcelor nu conteaza se va
considera cd grafurile sunt neorientate. Daca G = (N,A) este digraf atunci i se

asociaza graful neorientat G= (N, A), unde N=N, A = {{x,y] | (x,y)e A

si/sau (y,x) € A }. Este evident ca G si G au aceleasi componente conexe.

Algoritmul componentelor conexe (algoritmul CC) este o adaptare a
algoritmului PTDF aplicat unui graf neorientat G = (N,A). Nu se calculeaza
tablourile timp t;, t; si prin p notdm o variabild scalard a cérei valoare

reprezintd numarul componentelor conexe. Algoritmul CC este urmatorul:
1) PROGRAM CC;

(

(2) BEGIN

(3) U:= N - {s}; V:= {s}; W:= 0; p:= 1; N' = {s};
(4) WHILE W # N DO

(5) BEGIN
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(6) WHILE V#(@ DO
(7) BEGIN
(8) se selecteazd cel mail nou nod x introdus in V;
(9) IF existd muchie [x,y]e A si yev
(10) THEN U:= U-{y}; V:=VU{y};N':=N'U {y}
(11) ELSE V:= V-{x}; W:=WU {x};
(12) END;
(13) se tipdresc p si N';
(14) se selecteazada se€U; U:=U-{s}; V:={s};
p:= p+l;N'":={s};
15) END;
16) END.

La terminarea algoritmului pot exista cazurile:

(Cl) se tipareste o singurd componentd conexd §i in acest caz graful
G =(N,A) este conex;

(C2) se tiparesc mai multe componente conexe si in acest caz graful
G =(N,A) nu este conex, obtinandu-se toate componentele conexe ale lui G.

Teorema 10.

Algoritmul CC determind componentele conexe ale unui graf
neorientat G = (N,A).

Demonstratie.

La terminarea executiei ciclului WHILE se determind multimea N' a
tuturor nodurilor accesibile printr-un lant cu aceeasi extremitate, nodul s.
Multimea N' genereaza evident o componentd conexd G'= (N',A").

Deoarece la terminarea executiei algoritmului avem W = N rezulta ca
algoritmul CC determina toate componentele conexe ale lui G = (N,A).

Teorema 11.

Algoritmul CC are complexitatea O(m).

Demonstratie. Algoritmul CC are aceeasi complexitate cu a
algoritmului PTDF, adica O(m).

Exemplul 3.

Fie digraful din figura 4.

Pentru a determina componentele conexe ale acestui digraf se
transforma intr-un graf neorientat reprezentat in figura 5 caruia i se aplica
algoritmul CC.

Figura 4
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U B8
Figura 5

Initializari:

s=1,U=1{2,3,4,5,6,78},V={1},W=0,p=1, N={l}.
Iteratia 1:

x=1,[1,2]eA,2eU: U={3,4,5,6,7,8}, V={1,2}, N'={1,2}.
Iteratia 2:

x=2,[2,3]€eA,3eU: U={4,5,6,7,8}, V={1,2,3}, N'={1,2,3}.
Iteratia 3:

x=3, [3,4]€ A, 4eU: U={5,6,7,8}, V={1,2,3,4}, N'={1,2,3,4}.
Iteratia 4:

x=4:V={1,23}, W= {4}.
Iteratia 5:

x=3:V={12}, W= {43}
Iteratia 6:

x=2,V={1},W={432}.
Iteratia 7:

x=1:V=0,W=1{4,3,2,1}.
Se tiparesc:
p=1s5iN'={1234}

Actualizari:

s=5,U=1{6,7,8}, V={5},p=2,N"={5}.
Iteratia 8:

x=5,[5,6]eA,6eU:U= {78}, V={56},N = {56}.
Iteratia 9:

x=06,[6,8]€A,8cU:U={7},V={56,8},N'={5,6,8}.
Iteratia 10:
x=6,[8,7]eA,7eU: U=0,V={56,8,7}, N'={5,6,8,7}.

Iteratia 11:
x=7:V={56,8}, W=1{43,2,1,7}.
Dupa inca trei iteratii se obtine
V=0,W={43,2,1,7.8,6,5}
Se tiparesc
p=2siN'={5,6,8,7}
si executia algoritmului se opreste.
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