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Abstract:  Many challenges arise in subgraph query processing of graph-structured XML data. This paper studies 
the subgraph query processing of graph-structured XML data and proposes. A hash-based structural join algorithm, 
HGJoin to handle reachability queries on graph-structured XML data. Then, the algorithm is extended to process 
subgraph queries in form of bipartite graphs. Finally, based on these algorithms and cost model presented in this 
paper, a method to process subgraph queries in form of general DAGs is proposed. It is notable that all the 
algorithms above can be slightly modified to process subgraph queries in form of general graphs. Analysis and 
experiments show that all the algorithms have high performance. 
Key words:  XML; graph; subgraph query; query processing 

摘  要: 研究了图结构 XML 数据上子图查询处理,给出了一系列高效的处理算法.基于可达编码,首先提出基于哈

希的结构连接算法(HGJoin)来处理图结构 XML 数据上的可达查询.然后,该算法被扩展来处理特殊的二分图查询.
基于这些算法和所给出的代价模型,提出了一般 DAG 子图查询的处理算法和查询优化策略.这些算法经过简单修

改即可有效地处理一般的子图查询.理论分析和实验结果表明,算法具有较高的效率. 
关键词: XML;图;子图查询;查询处理 
中图法分类号: TP311   文献标识码: A 

XML 数据通常被看成是有标签的树,元素或属性是树的结点,元素或属性间的直接嵌套关系是树的边.然
而,在一些常见的 XML 文档中,由于元素间一对多和多对一关系同时存在,XML 文档中元素或属性间的自然对

应关系更适于用图结构来表达.很多应用中的 XML 文档均被表达成图结构[1]. 
在图结构 XML 文档上的查询中,子图查询是一类重要的查询,并逐渐得到了广泛应用.图结构 XML 文档上

的子图查询是在图结构 XML 文档上查找与查询中的图匹配的子图.图结构 XML 文档上的子图查询难以表达

成树结构 XML 上的 XQuery 查询.现有的树结构 XML 文档上,结构查询的处理方法都使用到了树结构的特性,
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不适用于图结构 XML 数据上子图查询的处理. 
由于子图查询要查询 XML 文档中匹配查询的所有子图,而子图匹配问题是 NP-完全问题.这一固有难度,

使得难以找到高效的子图查询处理算法.目前,图结构 XML 文档上子图查询处理方法的研究还很少见.而且,图
结构 XML 数据上现有的子图查询处理方法也仅能处理几类特殊形式的子图查询.文献[2]提出的 StackD 算法

能够处理 DAG 结构 XML 数据上的树结构查询,这种方法是 TwigStack[3]算法的拓展.然而,StackD 是为 DAG 上

树结构查询的处理而设计的,不能高效地处理有环图上的一般子图查询.并且,当图中存在大量边时,StackD 因

需要维护数据结构而耗费很大的内存空间,使得这种方法难以适用.文献[4]给出了 TwigStack 的另一种改进,但
该方法只能处理 St-平面图 XML 数据上的子图查询,不能处理其他图结构 XML 数据上的子图查询. 

本文基于文献[5]中 DAG 上编码的一种扩展,提出了图结构 XML 数据上子图查询处理的高效算法.本文先

给出一种基于哈希的算法来处理图结构XML数据上可达查询;然后给出该算法的两种扩展,分别用来处理具有

多个祖先可达查询和具有多个后代的可达查询;在这两个扩展算法的基础上,再给出处理二分图形式的子图查

询的算法;最后,提出了一般 DAG 子图查询的处理策略.该策略的基本思想是,基于本文给出的代价模型和启发

式规则,将查询中的 DAG 拆分成一系列二分子图,形成较优的查询计划,再用二分子图查询算法处理的每个子

查询,最后连接子查询的查询结果得到最终的查询结果.此外,本文还讨论了如何简单地修改 DAG 子图查询处

理算法以处理一般的子图查询. 
本文的主要贡献可以归纳为如下 3 点:(1) 基于文献[5]中的可达编码,本文提出了一系列基于哈希的算法

来实现子图查询处理中的基本操作——几类特殊形式的子图查询;(2) 本文提出了基于基本操作的一般子图查

询处理策略,给出了查询计划的代价模型、查询优化算法和选择查询计划的一组启发式规则;(3) 实现了本文提

出的子图查询处理算法,并用 XMark 测试集和人工数据集验证了算法的有效性和高效性. 
本文第 1 节给出相关定义及预备知识.第 2 节给出处理可达查询的 HGJoin 算法.第 3 节扩展 HGJoin 以处

理二分图查询.第 4节提出处理一般DAG子图查询的算法,给出了查询计划模型及其代价模型,讨论生成查询计

划的加速策略.第 5 节讨论实验结果.第 6 节给出本文的结论. 
这里介绍 XML 数据编码的相关工作.图上可达编码的研究包括文献[5−11].文献[6]提出了 2-hop 可达编码.

文献[7]使用 2-hop 编码来处理图结构 XML 数据上的可达查询.文献[8]通过寻找稠密子图来近似计算 2-hop 编

码的方法.文献[9]提出了 HLSS 编码,这种编码首先通过遍历生成树为每个结点求得(preorder,postorder),然后为

不在生成树中的边计算 2-hop 编码 . 与此类似 , 文献 [10]中也先通过遍历生成树得到每个结点的

(preorder,postorder),然后为不在生成树中的边计算传递闭包矩阵并利用(preorder,postorder)缩减传递闭包矩阵

得到最终的编码.本文算法基于文献[11]中编码的一个扩展,与文献[6−10]中的编码相比,该编码与邻接编码兼

容,且利用它来判断可达关系时可以有效避免集合比较与矩阵查找,因此可以用来处理同时带有邻接关系和可

达关系的子图查询;此外,在不损失其特征的情况下,该编码可以用来处理有环的图.这正是本文选用这一编码

的原因. 

1   预备知识 

由于 XML 数据的两个结点之间可能存在 IDREF 表示引用关系[12],XML 数据可以看成有标签的有向图.
其中,XML 数据中的元素和属性映射为图上的结点,直接的嵌套关系和引用关系映射为图上的边.一个 XML 数

据片段如图 1(a)所示,其图结构如图 1(b)所示. 
在图结构的 XML 数据中,可以根据结点之间的结构关系定义结构查询.图结构 XML 数据中结点间的结构

关系主要有邻接关系和可达关系,在 XML 数据的图结构 G 中,两个结点 a 和 b 满足邻接关系当且仅当 G 中存

在从 a 到 b 的边,两个结点 a 和 b 满足可达关系当且仅当 G 中存在从 a 到 b 的路径.可达查询 a→d 是查找 G 中

所有结点序对〈na,nd〉,其中,na 的标签为 a,nd 的标签为 d,且在 G 中 na 和 nd 满足可达关系.例如,在图 2(b)所示的图

上执行可达查询 a→e 得到的结果包含〈a,e1〉,〈a,e2〉,〈a,e3〉.类似地,可以定义邻接查询.可达查询和邻接查询的复

合构成了子图查询.下面给出子图查询的正式定义. 



 

 

 

2438 Journal of Software 软件学报 Vol.20, No.9, September 2009   

 

 
 
 
 
 
 
 
 
 
 

(a) XML document                       (b) Graph structure of the XML document 
(a) XML 文档                                (b) XML 文档的图结构 

 
 
 
 
 
 
 
 
 

(c)  Reachability labelling scheme of the XML document 
(c) XML 文档的可达编码 

Fig.1  An example of graph-structured XML data and its coding 
图 1  图结构 XML 数据及其编码的例子 

定义 1. 子图查询是一个有标签的有向图 Q=(V,E,tag,rel),其中,V 是有向图

的结点集,E 是有向图的边集,函数 tag:V→TAG 是标签函数(TAG 是标签集),函数

rel:E→AXIS 指明查询中结点间的结构关系(AXIS 是结点之间关系类型的集合,
如 PC∈AXIS 是邻接关系 ,AD∈AXIS 是可达关系).有向图(V,E)称为查询图 .若
ab∈E 且 rel(ab)=PC,则称 ab 为邻接边.若 ab∈E 且 rel(ab)=AD,则称 ab 为可达边.V
中入度为 0 的结点称为源,V 中出度为 0 的结点称为汇.为简单计,子图查询记为

Q=(V,E). 
定义 2. 图 G=(VG,EG)上的子图查询 Q=(VQ,EQ)的结果是 R{G,Q}={g=(Vg,Eg)|Vg⊆VG,且存在双射 fg:Vg→VQ 和

单射 pg:Vg→VG 使得:∀n∈Vg,tag(n)=tag(fg(n))=tag(pg(n));∀e=(n1,n2)∈Eg,pg(n1),pg(n2)满足关系 rel(f(n1),f(n2))}. 
例如,图 2(a)给出了一个子图查询,其中单线边是邻接边,双线边是可达边.在如图 2(b)所示的图结构 XML

文档上执行该查询的结果如图 2(b)所示. 
对图结构 XML 数据进行恰当编码可以快速判定 XML 数据中任意两个结点间的可达关系,进而高效处理

子图查询.本文使用文献[11]给出的可达编码的一种扩展[5].此编码赋予图中的任一结点 n 一个 n.id 和一系列区

间 In.文献[5]证明了图中的两个结点 a 可达 b 当且仅当 b.id 属于 a 的某个区间.例如,图 1(b)中的可达编码如图

1(c)所示,由于结点 f1 的 id 属于 d2 对应的区间[0,0]中,可以断定,d2 和 f1 满足可达关系. 
为了根据可达编码快速选出满足指定可达关系的结点对,我们对可达编码采取了如下的存储策略:对于

XML文档的标签TAG中的每个标签 t,存储两个序列 t.Alist和 t.Dlist.设Nt表示标签为 t的结点构成的集合,t.Dlist

a1

b1 c1

d1 d2 d3 e1 e2 e3

f10, [0,0]

1,[0,1] 2, [2,2]
[0,0]

3, [0,7] 6, [0,7]5, [0,7]4, [0,7]

7, [0,7]8, [0,8]

9, [0,9]a1

b1 

d2 

c1

d1 d3 e3e2e1

f1 

9,[0,9]

7,[0,7]8,[0,8] 

1,[0,1] 
 

0,[0,0] 

[0,0]
3,[0,7] 4,[0,7] 5,[0,7] 6,[0,7]

〈a id=“a1”〉 
〈b id=“b1”〉 
〈d id=“d1”,f=“f1”〉 
〈d id=“d2”〉 
〈f id=“f1”〉 
〈/d〉 
〈d id=“d3”,f=“f1”,c=“c1”〉 
〈/b〉 
〈c id=“c1”〉 
〈e id=“e1”,d=“d1”,d=“d2”,d=“d3”〉 
〈e id=“e2”,d=“d1”,d=“d2”,d=“d3〉 
〈e id=“e3”,d=“d1”,d=“d2”,d=“d3〉 
〈/c〉 
〈/a〉 

a1

b1

d2

c1

d1 d3 e3 e2 e1

f1

2,[2,2]

f 

a 

b c 

a1

b1 c1 

f1 

(a)                 (b) 

Fig.2  Example queries
图 2  示例查询 
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是集合{n.id|n∈Nt}中的元素递增排序后得到的序列,t.Alist是集合{〈val,n.id〉|n∈Nt,[x,y]∈In,val=x或 val=y}中的元

素按照第 1 个分量递增排序后得到的序列.由编码性质,任意结点 n 的区间集合 In 中没有相交的区间,故
tag(n).Alist 有如下性质,它是本文算法的基础.经过预处理的 Alist 和 Dlist 都有序,在处理过程中无需再排序. 

性质 1. 设 n是的一个结点,tag(n).Alist中第 2分量等于 n.id的所有元组构成子序列
1

( , . ),..., ( , . )
ki ival n id val n id , 

则不存在 1≤s≤u≤r≤v≤k,使得 [ , ]
s ri ival val 和 [ , ]

u vi ival val 或 [ , ]
s vi ival val 和 [ , ]

u ri ival val 同属于 In. 

为了在查询处理算法中判断同一个结点的区间是否处理结束,对于每个结点 n,在 tag(n).Alist 中第 2 分量等

于 n.id 的最后一个元组之后添加元组(null,id),其中 null 表示空.为了分析算法的复杂性,令 N=maxt∈TAG|{n∈VG|n
的标签为 t}|.任 Alist 中元组的第 2 分量构成的集合记为 IDA.显然,|IDA|≤N,|Dlist|≤N 对任意 Alist 和 Dlist 均成立. 

2   基于哈希的连接算法(HGJoin 算法) 

本节提出了基于哈希的连接算法来利用可达编码处理图结构 XML 数据上形如 a→d 的可达查询. 
根据存储策略,令 Alist=tag(a).Alist 且 Dlist=tag(d).Dlist.直观上,对于 Dlist 中的任意元素 idi,如果 Alist 中存

在两个元组(x,idi),(y,idi)使得 x≤idi≤y 且[x,y]是某个结点的编码区间,则(idi,idj)属于查询结果集.性质 1 保证,只需

对 Alist 和 Dlist 交替扫描一遍即可求得查询结果集,无需对这两个序列进行多遍扫描.在扫描过程中,利用哈希

表 H 来存储满足如下条件的结点 n 的 id:In 中某个区间的开始位置 x 已经被扫描,但尚未遇到相应区间的结束

位置 y.性质 1 保证,在遇到相应的 y 值之前,不会遇到 In 中其他区间的开始位置;在遇到相应的 y 值时,n.id 将从

H 中移除.具体作法是,为 Alist 和 Dlist 分别设置扫描指针 a 和 d.在扫描 Alist 的过程中,如果当前元组(vala,ida)
满足 vala≤idd 且 ida∉H,则说明扫描到可能包含 idd 的某区间的开始位置,将 ida 添加到 H,更新 a;如果 vala<idd 且

ida∈H,则说明扫描到不可能包含 idd 的某区间的结束位置,由于 Dlist 中的元素递增有序,该区间也不可能包含

Dlist 中其他未被扫描的元素,故从 H 中移除 ida,更新 a;如果 vala=idd 且 ida∈H,或 vala>idd,则说明 idd 含于以 vala

为结束位置的区间中,转而扫描 Dlist 输出部分结果.在扫描 Dlist 的过程中,如果 idd<vala,或 vala=idd 且 ida∈H,
根据 H 存储的元素性质对∀id∈H 输出(id,idd),更新 d;如果 idd>vala,或 vala=idd 但 ida∉H,则说明 vala 可能是包含

idd 的一个区间的起始位置,转而扫描 Alist.扫描过程见算法 1. 
算法 1. HGJoin 算法. 
输入:Alist:祖先结点编码序列,Dlist:后代结点编码序列; 
输出:OutputList:满足可达关系的序对集合. 
a←Alist.begin,d←Dlist.begin; 
while a≠Alist.end AND d≠Dlist.end do 
if vala≤idd then 

if ida∉H then 
H.insert(ida); 
a=a.nextNode; 

else if vala<idd then 
H.delete(ida); 
a=a.nextNode; 

else 
for ∀id∈H do 

把(id,idd)加入 OutputList; 
d=d.nextNode; 

else        /* idd<vala */ 
for ∀id∈H do 

把(id,idd)加入 OutputList; 
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d=d.nextNode. 
下面分析 HGJoin 算法的时间复杂性和空间复杂性.HGJoin 算法的时间开销 cost 由 3 部分构成:操作 H 的

代价、磁盘 I/O 的代价和输出结果的代价.对 Alist 中的每个区间起始位置,对 H 进行一次插入,其代价记为 costI;
在每个区间结束位置 ,对 H 进行一次删除 ,其代价记 costD .故操作 H 的代价为 ( |Alis t | /2) ⋅costH ,其中 , 
costH=costI+costD.设|eA|和|eD|分别是 Alist 和 Dlist 中每个元组的大小,|B|是磁盘块大小,costI/O 是存取每个磁盘块

的代价,则磁盘 I/O 代价为(|Alist|⋅|eA|/|B|+|Dlist|⋅|eD|/|B|)⋅costI/O.输出结果的代价表示为|result|⋅costo,其中,costo 是 

输出一个元组的代价.故 /
| | | | | | | | | || |

2 | | | |
A D

H o I O
Alist Alist e Dlist eCost cost result cost cost

B B
⎛ ⎞⋅ ⋅

= ⋅ + ⋅ + + ⋅⎜ ⎟
⎝ ⎠

. 

HGJoin 算法的空间开销主要是哈希表 H 的开销,因此空间复杂性即为算法运行过程中 H 的最大体积.最坏

情况下,IDAlist 中的元素同时存在于 H 中;此时,Dlist 中某个 id 对应的结点是 Alist 中所有不同 id 对应结点的共

同后代.因此,HGJoin 算法的空间开销不超过 N. 

3   HGJoin 算法的扩展 

本节给出 HGJoin 算法的两种扩展——IT-HGJoin 和 T-HGJoin.IT-HGJoin 用来处理具有多个祖先和一个后

代的子图查询(如图 3(a)所示),T-HGJoin 用来处理有一个祖先和多个后代的子图查询(如图 3(b)所示). 
 
 
 

(a) IT-Query                (b) T-Query 
(a) IT-查询                 (b) T-查询 

Fig.3  Two special subgraph queriess 
图 3  两类特殊的子图查询 

定义 3. 对于子图查询 Q=(V,E,tag,rel),如果 V=Vs∪{d},d∉Vs,且 E={(a,d)|a∈Vs},则称 Q 为一个 IT-查询.如果

V={a}∪Vs,a∉Vs,且 E={(a,d)|d∈Vs},则称 Q 为一个 T-查询. 

3.1   IT-HGJoin算法 

设 IT-查询 Q 的源结点分别为 a1,…,ak,汇结点为 d,令 Alisti=tag(ai).Alist,Dlist=tag(d).Dlist,i∈{1,2,…,k}.与
HGJoin 算法类似,IT-HGJoin 算法利用性质 1 交替地扫描 Alist1,…,Alistk 和 Dlist 一遍,得到 IT-查询的查询结果;
扫描过程中,每个 Alisti 使用各自的哈希表 Hi,其功能同 HGJoin 算法中的 H.在算法中,游标 l1,l2,…,lk 分别指向

Alist1,Alist2,…,Alistk 中的当前扫描位置,l 指向 Dlist 中的当前扫描位置.算法依次扫描 Alist1,Alist2,…,Alistk,将其 
中所有满足

il
val ≤idl且 il

id ∉Hi的序对( ,
i il lval id )中的

il
id 插入Hi中,并将满足

il
v <

il
id 且

il
id ∈Hi的序对( ,

i il lval id )

中的
il

id 从 Hi 移出.处理完 Alistk 之后,转而扫描 Dlist,其过程类似于 HGJoin 扫描 Dlist 的过程;此时,每个 Hi 中的 

id 对应的结点都是 idl 对应结点的祖先,若所有 Hi 都不为空,则说明 idl 对应结点及相应的祖先结点构成满足 IT-
查询的子图,故需要输出这些子图;由于 H1×H2×…×Hk 中每个元组对应着 idl 的一组不同祖先,输出 H1×H2×…× 
Hk×{idl}中的所有元组 ;输出这部分结果之后 ,再转而依次扫描 Alist1,…,Alistk.实现 IT-HGJoin 算法时 , 
|H1×H2×…×Hk|可能很大,为了有效地存储查询结果,可以采用延迟处理策略.即,先分别存储 H1,…,Hk 和相应的

idl,直到需要使用查询结果时再进行笛卡尔积. 
显然,最坏空间复杂度为 kN.类似于 HGJoin 算法的分析,可以得到 IT-HGJoin 算法的时间复杂度为 

/
| | | || | | | | || |

2 | | | |
i Ai D

H output I O
Alist eAlist Dlist eCost cost result cost cost

B B
⎛ ⎞⋅ ⋅

= ⋅ + ⋅ + + ⋅⎜ ⎟
⎝ ⎠

∑∑ . 

3.2   T-Join算法 

设 T-查询的源结点为 a,汇结点分别为 d1,…,dk.令 Alist=tag(a).Alist,Dlisti=tag(di).Dlist,i∈{1,2,…,k}.T-查询中

b c d

e b c d

a
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源结点 a 有多个后代结点 d1,…,dk,然而在可达编码中,标签分别为 tag(d1),…,tag(dk)的那些结点的 id 不一定同

时属于标签为 tag(a)的结点的同一区间.故为了得到 T-查询的查询结果,必须先获得所有可达查询 a→di 的结果

(其中,i∈{1,…,k}),再在这些中间结果上进行连接操作. 
处理可达查询 a→di 时,为了提高效率,可将 k 个扫描过程复合在一起,即在扫描 Alist 的过程中同时处理

Dlist1,…,Dlistk,这样,扫描所有序列一遍即可获得所需的所有中间结果.为了提高连接操作的效率,为每个 Dlisti

建立一个存储中间结果的哈希表 IHTi.当 IHTi 中某个桶满,则将该桶内的中间结果按照第 1 分量排序后写到磁

盘上 .扫描得到中间结果后 ,将 IHT1,…,IHTk 中所有形如(id,id1)∈IHT1,…,(id,idk)∈IHTk 的元组连接得到形如

(id,id1,…,idk)的元组输出即得到 IT-查询的查询结果.显然,连接操作的代价随|IHTi|的增长而迅速增大.为了减小

连接操作的代价,应该尽量减小连接操作执行时|IHTi|的大小. 
T-Join 算法采取的策略是,在扫描 Alist 的过程中,如果遇到 id 的结束标记(null,id),见第 2.3 节,则表明在以后

的扫描中不可能再产生形如(id,*)的中间结果插入 IHTi中,故可以在当前 IHT1,…,IHTk中进行连接产生所有形如

(id,id1,…,idk)的查询结果,然后将 IHT1,…,IHTk 中形如(id,*)的中间结果删除,合并相应磁盘块. 
尽管上述策略使得连接操作时|IHTi|最小,但频繁的连接操作仍使得算法的时间代价比较大,并且每次连接

操作后可以合并的磁盘块非常有限.为了进一步提高算法性能,T-Join 算法还使用“延迟连接”策略.即, T-Join 算

法维护一个固定大小的祖先表 A,在扫描 Alist 的过程中,如果遇到 id 的结束标记(null,id),则将 id 插入 A 中;直到

A 满或 Alist 扫描完成时,才在当前 IHT1,…,IHTk 中进行连接产生所有形如(id,*,…,*)的查询结果.其中,id 是 A 中

任意的元素.然后,将 IHT1,…,IHTk 中形如(id,*)的中间结果删除,并对任意 IHTi 的每个桶合并可以合并的磁盘块.
当然,实现时为了减小存储查询结果的空间开销,还可以采取 IT-HGJoin 类似的延迟处理策略. 

下面分析 T-HGJoin 算法的时间复杂性和空间开销.T-HGJoin 算法的时间开销包含 4 个部分:操作 H 的代

价、访问 Alist 和所有 Dlisti 的磁盘 I/O 代价、处理中间结果的代价和输出最终结果的代价.前两部分及最后一

个部分的代价分析类似于 HGJoin 算法的分析.在最坏情况下,Alist 中的元素均为每个 Dlisti 中任意元素的祖先

且 Alist 中的元素也存在祖先-后代关系,此时|IHTi|≤N2.在中间结果上进行操作的代价包括存储中间结果的代

价、连接中间结果的代价和删除中间结果的代价.设哈希函数均匀,IHTi 中哈希桶个数为 nb,IHTi 中每个元组的

大小为|entryIHT|,则存储中间结果的代价是 k⋅N2⋅costI+k⋅(|entryIHT|⋅N2/|B|−nb)⋅costI/O,记作 Cin;删除中间结果的代价

和存储中间结果的 I / O 代价相同 .在哈希函数均匀的条件下 ,连同内存中的块 , I H T i 中的每个桶有

|entryIHT|⋅N2/(|B|⋅nb)个磁盘块.对于祖先表 A 中的每个 id,连接操作需要访问每个 IHTi中与 hash(id)关联的桶的所

有磁盘块,故每次连接操作的代价为{[|entryIHT|⋅N2/(|B|⋅nb)−1]k⋅costI/O+[N2/nb]k⋅costjoin}⋅|A|,记作 CJ.其中,costjoin 是

产生一个输出的代价.连接操作执行的次数为|IDAlist|/|A|,不超过 N/|A|.综上所述,T-HGJoin 有的最坏运行时间 k 

开销为 2
/

| | | || | | | | | | |
2 | | | |

i DA
H I O I in J F o

Dlist eAlist Alist eCost cost cost k N cost C C result cost
B B

⎛ ⎞⋅⋅
= ⋅ + + ⋅ + + ⋅ ⋅ + + + ⋅⎜ ⎟

⎝ ⎠

∑ . 

T-HGJoin 算法的内存开销,包括扫描过程中为 Alist 分配的哈希表 H 的开销和存储中间结果的所有 IHTi

的内存开销.使用前面的记号,T-HGJoin 算法的内存开销为 N+k⋅nb⋅|B|. 

3.3   Bi-HGJoin算法 

本节给出二分图形式查询的处理算法,它是 T-HGJoin 和 IT-HGJoin 的组合.首先,我们给出二分图中所有后

代具有相同祖先这种特殊查询(简称 CBi 查询)的处理算法,然后讨论一般二分图查询的处理策略. 
设 CBi 查询的源分别为 a1,…,am,汇分别为 d1,…,dn.令 Alisti=tag(ai).Alist,Dlistj=tag(dj).Dlist,i∈{1,2,…,m}, 

j∈{1,2,…,n}.在算法中,游标 l1,l2,…,lm 分别指向 Alist1,Alist2,…,Alistm 的当前扫描位置,t1,t2,…,tn 分别指向 Dlist1, 
Dlist2,…,Dlistn 的当前扫描位置.与 IT-HGJoin 类似,算法为每个源结点 ai 分配一个哈希表 Hi.与 T-HGJoin 类似,
算法为查询图中的每个汇 dj 对应的中间结果分配一个哈希表 IHTj. 

Bi-HGJoin 算法包括两个交替的步骤:在第 1 个步骤中,与 IT-HGJoin 类似,算法依次扫描 Alist1,…,Alistm,将 
满足

il
val ≤min(

jtid )(1≤j≤n)且
il

id ∉Hi 的序对( ,
i il lval id )中的

il
id 插入 Hi 中.处理完 Alistm 之后,转而处理最小

jtid



 

 

 

2442 Journal of Software 软件学报 Vol.20, No.9, September 2009   

 

值对应的 Dlistj,若哈希表 H1,…,Hm 非空,则将 H1×H2×…×Hm×{
jtid }中的每个元组(h1,h2,…,hm,

jtid )插入 IHTj 对 

应哈希值 hash(h1,h2,…,hm)的桶中;第 2 个步骤和 T-HGJoin 的中间结果连接类似,当所有 Alisti 均已扫描到 hi 的

结束标记(null,hi)后(其中,1≤i≤m),祖先组合(h1,h2,…,hm)被插入祖先表 A 中;当 A 满或所有 Alisti 均被扫描完时,
则对 A 中的每个组合(h1,h2,…,hm),在 IHT1,…,IHTn 中哈希值 hash(h1,h2,…,hm)对应的桶上做连接操作,得到形如

(h1,h2,…,hm,id1,…,idn)的查询结果,然后删除相应的中间结果并合并这些桶的磁盘块.连接操作完成后,继续执行

第 1 个步骤.重复上述过程,直到所有 Alisti 被扫描完. 
该算法不能处理一般的二分图查询,由于各个汇对应的源可能不同,一般二分图的处理将在下一节讨论. 

4   一般 DAG 子图查询的处理算法 

直接处理一般 DAG 子图查询不仅需要大量的内存空间,其间生成的大量中间结果还要使用大量的磁盘空

间,其效率很低.因此,本节给出的处理策略不是直接处理一般 DAG 子图查询,而是将一般 DAG 子图查询分解为

若干 CBi 子图查询,通过分别处理每个 CBi 子查询并对结果进行过滤,得到较小的中间结果,然后在中间结果上

执行连接操作得到最终查询结果,连接操作用 sort-merge 算法实现.例如,处理图 4(a)中的查询时,可以先将查询

分解成图 4(b)中的查询 q11、图 4(c)中的查询 q12 和可达查询 c→e.然后,利用 q11 生成的中间结果对标签 tag(b)
的编码数据和标签 tag(c)的编码数据进行过滤.再在过滤后的编码数据上处理子查询 q12 得到相应的中间结果,
在过滤后的编码数据上处理可达查询得到相应的中间结果.最后,在 3 个中间结果上进行连接得到最终结果. 

显然,上述策略的关键是如何分解查询并构建形如图 4(d)所示的查询计划.查询计划可以表示成一个 DAG 
D=(V,E),V 中的每个顶点表示一种操作(可能出现的操作包括 HGJoin,IT-HGJoin,T-HGJoin 和 Bi-HGJoin,Filterx

和 sort-merge操作),箭尾处的操作结果是相应箭头指向的操作的输入.例如在图 4(d)中,T-HGJoin{(a,b),(a,c)}表示在

标签 tag(a),tag(b),tag(c)的编码数据上执行 T-HGJoin 算法,Filterc 表示在标签 tag(c)的编码数据上过滤掉未出现

在 T-HGJoin{(a,b),(a,c)}结果中的编码数据,其他操作的意义类似. 
 
 
 
 
 
 

(a)            (b) q11             (c) q12                          (d)                       (e) 

Fig.4  An example of query plan 
图 4  查询计划的例子 

4.1   代价模型 

子图查询的查询计划有多种选择.为生成高效的查询计划,需要进行查询优化.作为查询优化的基础,本节

给出查询计划的代价模型.对查询计划中的每个操作,其代价由执行时间和所需内存的大小两部分构成.前者考

虑了查询计划的执行效率,后者考虑执行查询计划所需的内存空间.由于 sort-merge 操作的代价估计在关系数

据库中已被广泛深入研究,HGJoin 和 IT-HGJoin 的时间代价估计按照第 2 节和第 3.1 节的时间复杂性分析进行,
这里仅给出 T-HGJoin 和 Bi-HGJoin 的代价模型. 

T-HGJoin 的代价模型和第 3.2 节中的时间复杂性分析类似.利用中间结果大小估计技术 [13,14]可以对

∀a∈IDAlist 和∀i∈{1,2,…,k}估计出 Alist 和 Dlisti 连接后中间结果中与 a 相关的元组个数 Pa,i,进而得到 Alist 
和 Dlisti 连接后中间结果中元组的个数的估计 sel(A,Di)= ,Alist a ia ID P

∈∑ .此外,用该技术还可以估计在 Alist 中访问 

到(null,a)的时刻 IHTi 中含有与 a 相关的中间结果的磁盘块数量 Sa,i.因此,与 a 相关的所有中间结果的个数可以 
估计为 Sa= ,{1,..., } a ii k S

∈∑ ;在连接与 a 相关的中间结果时,需要以 Nest_loop 的方式访问分别分布于 IHT1,…,IHTk

a 

b 

d 

c 

e 

a

b c d e

b 

T-HGJoin{(a,b),(a,c)} 

T-HGJoin{(b,d),(c,d)}

Filterb Filterc

HGJoin(c,e)

Sort-merge

c

d 

a 

b 
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中的 Sa,1,…,Sa,k个磁盘块,其间需要访问的磁盘块数量可以估计为 NLa= ,{1,..., } a ii k
S

∈∏ .基于这些估计,T-HGJoin 操 

作的时间代价可以估计为 

/

/
1

| | | || | | | | |
2 | | | |

            ( , ) 2 | | .
Alist

i DA
H I O

k

I i a I O a F o
i a ID a A

Dlist eAlist Alist eCost cost cost
B B

cost sel A D S cost NL result cost
= ∈ ∈

⎛ ⎞⋅⋅
= ⋅ + + ⋅ +⎜ ⎟

⎝ ⎠

⋅ + ⋅ ⋅ + + ⋅

∑

∑ ∑ ∑
 

对 Bi-HGJoin 操作时间代价的估计与 T-HGJoin 类似.将 Alist1,…,Alistm 和 Dlist 进行连接生成的中间结果 
代价记为 selectivity(A1,A2,…,Am,Di),与结点组合 a1,a2,…,am(ai∈ iAlistID )相关的所有中间结果个数记为

1 2, ,..., ma a aS ,

对包含结点组合 a1,a2,…,am 的中间结果进行连接时需要访问的磁盘块数记为
1 2, ,..., ma a aNL .这些量的估计方法同 

T-HGJoin 代价模型中对应量的估计方法类似.则 Bi-HGJoin 操作的时间可以估计为 

1 1
1 1 1 1

/ 1
1

,..., / ,...,
,..., ,...,

| | | | | | | | | |
( ,..., , )

2 | | | |

            2 | | .
m m

m m j m jm

n
i A i D

H I O I m i
i

a a I O a a F o
a A a A a A a A

Alist Alist e Dlist e
Cost cost cost cost sel A A D

B B

S cost NL result cost
=

∈ ∈ ∈ ∈

⎛ ⎞⋅ ⋅
= ⋅ + + ⋅ + ⋅ +⎜ ⎟

⎝ ⎠
⋅ ⋅ + + ⋅

∑ ∑ ∑ ∑

∑ ∑
 

操作所需的内存开销包括固定内存和可变内存两部分:固定内存是查询处理中间结果的缓存,其大小等于

系统中设定的值 fixed_mm;可变内存是查询处理过程中Alist对应的哈希表所用的内存的最大值,其大小与查询

处理过程中后代的祖先的最大个数之和呈正比.设 ancestord 表示 d∈Dlist 在 Alist 中的祖先个数,|entryH|表示 
哈希表 H 中数据元素的大小,操作的空间代价为 _ max (| |)mm dd Dlist

cost fixed mm ancestor
∈

= + ⋅|entryH|. 

4.2   查询计划生成算法 

本节首先用查询图来表示查询执行的过程,然后在查询图上用最短路径算法得到相应的最优查询计划. 
设(VQ,EQ)是子图查询 Q 的查询图(记 m=|EQ|),称有向图 G*=( * *,

G G
V E )是子图查询 Q 的状态图,其中, 

*G
V ={g|g=(Vg,Eg)且 Eg⊆EQ},从 g∈ *G

V 到 g′∈ *G
V 存在一条有向边当且仅当存在一个子查询 Qgg′=(Vgg′,Egg′)使得 

Q′是可达查询、T-查询、IT-查询和 CBi-查询中的一种且 Eg−Egg′=Eg′;若|Egg′−Eg|=i,则称 g 位于 G*的第 i 层.显然,G*

中第 0 层只有 1 个顶点,即查询图(VQ,EQ)本身.称该顶点为 G*的初始状态,记为 g0;G*的第 m 层也仅含唯 
一由孤立点构成的图(VQ,∅),称该顶点为 G*的终止状态,记为 gm; *G

V 中的其他元素称为 G*的中间状态. 

显然,G*中从初始状态 g0 到终止状态 gm 的任意一条路径 g0= 1 2
, ,...,

ki i ig g g =gm(k≤m)对应了对查询 Q 的一个

处理过程,该过程依次处理的子查询是
1i ij jg gQ

+
(1≤j<k).该过程对应的查询计划可以如下生成:对于路径上的第 1

条边
1 2i ig g ,根据

1 2i ig gQ 的操作类型 O∈ℱ={HGJoin,T-HGJoin,IT-HGJoin,Bi-HGJoin}构造一个操作 OE(其中, 

E=
1 2i ig gE ).设 g0= 1 2

, ,...,
ki i ig g g 的查询计划已经得到且将中间结果集构成的集族记为ℬj,考察路径中的边

1j ji ig g
+

,

先根据
1i ij jg gQ

+
的操作类型 O∈ℱ在查询计划中添加一个操作 OE(其中,E=

1 2i ig gE );然后考察
1 2i ig gV 中的每个顶点 

a,如果ℬj 中存在与 a 相关的中间结果集,则在查询计划中添加操作 Filtera 并从相应的中间结果集引一条边指向

操作 Filtera,再从 Filtera引一条边指向 OE;再后,将 OE操作的中间结果集添加到ℬj中.此时,如果ℬj中存在可以合

并的中间结果集 ,则在查询计划中添加操作 sort-merge,并从相应的中间结果集引有向边指向新添加的

sort-merge 操作,同时,将ℬj 中合并前的中间结果集删除,插入合并后的中间结果集;重复上述过程直到ℬj 中没有

可以合并的中间结果集,令ℬj+1=ℬj.继续,生成其他边的查询计划,直到路径上所有边均被考虑. 
在为路径 g0= 1 2

, ,...,
ki i ig g g =gm 生成查询计划的过程中,我们为

1j ji ig g
+
在查询计划中添加一组操作.考虑这

组操作的时间代价之和
1i ij jg gw

+
和空间代价的最大值 w.如果 w 小于等于可用内存空间大小,则令边

1j ji ig g
+
的权

值等于
1i ij jg gw

+
;否则,表明这组操作不可行,令边

1j ji ig g
+
的权值等于+∞.通过该方式,G*中任意边 gg′上的权值唯 

一确定,因为无论以什么样的路径到达状态 g,其中间结果集构成的集族是一样的,故为 gg′添加的操作相同. 
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基于以上讨论,可以看到,加权查询图G*=( * *,
G G

V E )上的一条从 g0到 gm的路径对应了一个查询计划,查询计 

划的代价即为路径的加权长度;反之亦然.故,寻找最优的查询计划,即在 G*上寻找从 g0到 gm的最短路径,可以用 
Dijkstra 算法[15]求解.由 G*的构造知道| *G

V |=2m,故 Dijkstra 算法求得最短路径的时间复杂度为 O(22m). 

4.3   查询优化加速策略 

由第 4.2 节得知,查询图 G*的规模很大,导致 Dijkstra 算法求得优化查询计划的时间复杂度和空间复杂度很

大.本节将给出一些启发式规则来加速 Dijkstra 算法的求解过程. 
在下面的讨论中,用记号 wg 表示 g0 到 g 的当前最短路径的加权长度,其初始值为+∞,每次扩张到达 g 时,更

新 wg.由于 Dijkstra 算法采用 Best-first 的扩展策略(在当前可扩展结点中选取代价最小的状态进行扩展),故在选

中状态 g 进行扩展时,从 g0 到 g 的最短路径已经求得.利用这个性质,可以得到如下规则: 
规则 1. 在 Dijkstra 算法运行过程中,如果当前选中的扩展状态 g 等于终止状态 gm,或者 wg≥ mgw ,则输出 g0 

到 gm 的当前最短路径并终止. 
规则 2. 在 Dijkstra 算法运行过程中,当前选中的扩展状态为 g 且从 g 出发的任意一条有向边 gg′均有

wg+wgg′>wg′成立(wgg′表示边 gg′的权值),则从 Dijkstra 算法的数据结构中删除 g. 
性质 2. 规则 1 和规则 2 不影响查询优化的结果. 
直观上,直接执行一个复杂操作的时间开销往往小于将该操作分解成一系列简单操作后的执行时间总和.

因此,在 Dijsktra 算法中可以忽略那些后代状态已被扩展到的状态,以节省空间开销并加速查询优化过程.这即

为如下规则: 
规则 3. 对于 Dijsktra 算法中的当前扩展状态 g 和∀gg′∈ *G

E ,如果数据结构中已经存在 g′的后代状态,则放 

弃在 g′上的扩展;否则,根据算法完成在 g′上的扩展. 
此外,Dijsktra 算法选中的当前扩展状态 g 可能有很多孩子状态,我们可以只扩展那些选择性较大的孩子状

态,以进一步加速查询优化的过程.对于 g 的孩子状态 g′,g′的选择性可以定义为边 gg′对应的那组操作的选择性.
扩展 g 时,仅扩展其孩子状态中选择性较高的 C 个状态,其中,C 是算法运行时的一个参数.这样得到如下规则: 

规则 4. 对于 Dijsktra 算法中的当前扩展状态 g,将其孩子状态选择性大小递减排序,结合强枝剪除规则依

次处理每个孩子状态,直到完成 C 次扩展或所有孩子均被处理时,完成对 g 的扩展. 
尽管规则 3 和规则 4 可能导致算法得不到最优的查询计划,但这两个规则可以有效地降低查询优化过程的

时间复杂度. 
性质 3. 利用规则 3 和规则 4,Dijsktra 算法的时间复杂度为 O(C⋅2m). 

4.4   方法的扩展 

本节对子图查询处理策略进行扩展,以处理带环的子图查询和带有邻接关系的子图查询. 
带环的子图查询 Q 可以用如下简单的策略进行处理:删除环上的一条边 ab 并将 ab 添加到集合 D 中;重复

上述过程,直到 Q 中不存在环为止.然后,调用前文的算法处理查询 Q 得到中间结果集;最后,对中间结果集中的

每个结果,依次验证 D 中各条边的约束是否满足,输出满足 D 中所有边的约束的结果即为最终的查询结果. 
下面讨论如何用前文所给算法来处理带有邻接关系的子图查询.由于第 2 节给出的可达编码不能判断邻

接关系,为了处理带有邻接关系的子图查询,应该为每一个结点赋予相应的邻接编码.在邻接编码中,对每个后

序编码为 i 的结点,区间[i,i]被赋予该结点每个父亲.对于标签 t∈TAG,令 t.Plist 是集合{〈i,n.id〉|n∈Nt,[i,i]是 n 的连

接编码中一个区间}中的元素按照第 1 个分量递增排序后得到的序列.对标签 t,除了存储 t.Alist 和 t.Dlist,还需要

存储 t.Plist.采用这样的存储策略后,邻接关系的判定与判定可达关系完全相同,只是算法采用的输入数据集不

同 .事实上 ,对于查询 Q 中的每条边 ad,如果 rel(ad)=AD,则在前文的算法中令 Alist=tag(a).Alist 或

Alisti=tag(a).Alist,如果 rel(ad)=PC,则在前文的算法中令 Alist=tag(a).Plist 或 Alisti=tag(a).Plist,这样就可以使用

前文的各个算法直接处理带有邻接关系的子图查询了. 
注意,如果查询中某个祖先结点同时有可达出边和邻接出边,则复制该结点及该结点上的所有入边一次,该
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结点的一个拷贝通过可达出边连接到相应的孩子结点,另一个拷贝用邻接出边连接到相应的孩子结点.然后调

用前文的方法进行处理. 

5   实验结果 

5.1   实验配置 

我们用 Visual C++6.0 实现了本文给出的算法,所有 Alist 和 Dlist 被存储为文本文件.一个测试数据集采用

XMark[16],它具有图结构和比较复杂的模式,且带有环;生成数据集时选用的参数依次为 0.1~0.5. 
另一个测试数据集是人工数据集.数据生成器有两个参数:第 1个参数是具有同一标签的结点的数量N,第 2

个参数是结点间存在边的概率 p(简称边概率).所有随机数据集中的图有 8 个标签{A,B,C,D,E,F,G,H}(标签是有

顺序的).随机数据集合中的图可能是 DAG 也可能是一般的图(简称 GG).对于一般图,任意两个结点间存在边的

概率是 p;对于 DAG,从标签较小结点到标签较大结点间有边的概率为 p,逆向边出现的概率为 0. 
我们用运行时间(简称 RT)作为查询效率的测度.对于 XMark 上的查询,用两个查询来测试每个算法的效

率,其中一个查询包含所有不在环中的结点,选择性较小;另一个查询不含环中的结点,选择性较大.为 HGJoin 算

法选用的查询是 XMQS1:text→emph 和 XMQS2:person→bold;为 IT-HGJoin 算法和 T-HGJoin 算法选用的查询

分别如图 5(a)~图 5(d)所示.为了与文献[2]中的算法进行比较,我们还设计了复杂的树结构查询 XMQW1 和

XMQW2,分别如图 5(g)和图 5(h)所示.为了深入研究查询优化的性能,我们设计了具有复杂结构的查询 XMQC1
和 XMQC2,分别在图 5(i)和图 5(j)中.图中的箭头表示子图查询中的 AD 关系.在随机数据集上,用一个查询来测

试每个算法的效率.HGJoin 的查询是 RQS:A→E.IT-HGJoin 和 T-HGJoin 的查询在图 5(e)和图 5(f)中.用来测试查

询优化策略的树结构查询 RQW 和复杂查询是 RQC 分别如图 5(k)和图 5(l)所示. 
 
 
 

(a) XMQI1       (b) XMQI2      (c) XMQT1         (d) XMQT2      (e) RQI     (f) RQT    (g) XMQW1 
 
 
 
 
 

 
(h) XMQW2             (i) XMQC1           (j) XMQC2            (k) RQW         (l) RQC 

Fig.5  Query set 
图 5  查询集合 

5.2   与StackD算法的效率比较 

据我们所知,StackD[2]算法是当前处理图结构 XML数据上结构查询最高效的算法.因此,本节比较本文所给

算法和 StackD 算法的效率.我们实现了文献[2]中的 StackD 算法.由于 StackD 算法是为树结构查询设计,这里仅

比较不同算法执行可达查询、T-查询和子树查询的效率.在 XMark 测试集,N=4096,p 分别为 0.1,0.4,0.8 的 DAG
和一般图上进行实验,结果分别如图 6(a)~图 6(c)中所示.可以看到,本文所给算法的效率显著地超过了 StackD.
特别值得注意的是,在边的密度较高的随机图上进行查询时,效率差别最大.出现这一现象的原因有两个:一是

当图的边密度很大时,区间被很多结点共享.本文的方法可以将相同标签对应结点的区间统一处理,而 StackD将

其分开处理;二是当结点有很多区间的时候,StackD 需要维护一个很大的数据结构,在其上的操作代价较高. 
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 (a) Xmark                  (b) Randomly generated DAG          (c) Randomly generated GG 
 (a) Xmark                        (b) 随机 DAG                       (c) 随机 GG 

Fig.6  Experimental results for comparisions 
图 6  比较实验的结果 

5.3   查询优化策略的有效性 

我们通过验证查询计划的质量和查询计划的效率来检验查询优化策略的有效性.在本节的实验中,我们把

使用 1M 固定内存在 50M 的 XMark 文档上对查询执行查询优化策略. 
为了验证查询计划的质量,我们比较 10 个随机查询计划和查询优化策略得到的查询计划的执行时间,结果

见表 1.其中,时间单位是 ms;OPT 是利用规则 4 在 C=4 时得到的查询计划的执行时间;MAX,MIN 和 AVG 分别

是 10 个随机查询计划执行时间的最大值、最小值和平均值.可以看到,本文提出的查询优化策略可以得到较优

的查询计划. 
为了验证查询优化策略的效率,我们比较采用不同策略时优化查询 XMQC1 和 XMQC2 的时间与转移数,

结果见表 2.其中,timei 和 statei表达了应用策略 i 的查询优化时间和转移数;EXE-Time 为执行规则 4(k=4)得到的

查询计划的时间,时间的单位是 ms.可以看到,启发式规则可以有效地减小转移的数量,得到较优的查询计划;并
且相对于查询执行时间,查询优化的时间很小. 

Table 1  Quality of query plans 
表 1  查询计划的质量 

Query OPT MAX MIN AVG 
XMQC1 17 328 169 797 55 641 101 715 
XMQC2 62 720 234 640 66 953 1 542 434

Table 2  Efficiency of query optimization 
表 2  查询优化的效率 

Query Time1 Trans1 Time2 Trans2 Time3 Trans3 Time4 Trans4 EXE-Time 
XMQC1 47 2 860 16 1 249 2 16 1 16 17 328 
XMQC2 104 968 4 324 639 16 109 95 941 35 5 34 5 62 720 

 

5.4   参数对算法效率的影响 

可扩展性实验测试的是相同查询在模式相同而大小不同的文档上的运行时间.这组实验中,对于 XMark,我
们把参数从 0.1变化到 0.5,结果如图 7(a)和图 7(b)所示.图 7(a)的纵轴是时间的 log值.可以看到,XMQS1,XMQS2, 
XMQI1,XMQI2,XMQT1,XMQT2 和 XMQW1 的查询时间和文档大小大致呈线性关系 .当文档很大时 , 
XMQW1,XMQW2 和 XMWC1 的处理时间增长很快.这是因为查询的主体部分与 XML 数据中的环和完全二分

图相关,这部分的结果是相关结点的笛卡尔积.当结点增多时,最终结果和中间结果的数量增长大于线性.因此,
查询时间的增长快于线性. 
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 (a) Scalability-XMark1 (b) Scalability-XMark2 
 (a) 可扩展性-XMark1                            (b) 可扩展性-XMark2 

 
 
 
 
 
 
 
 
 

 (c) Scalability-Number of nodes in DAG               (d) Scalability-Number of edges in DAG 
 (c) 可扩展性-DAG 结点个数                       (d) 可扩展性-DAG 边的个数 

 
 
 
 
 
 
 
 
 

 (e) Changing the form of query                   (f) Changing the number of hash bucket 
 (e) 改变查询形态                             (f) 改变哈希桶个数 

Fig.7  Results of changing parameters 
图 7  修改参数的实验结果 

对于随机的数据集(DAG),固定边概率为 0.1,结点数量从 256 变化到 4 096,结果在图 7(c)和图 7(d)中,运行

时间和结点数量的值均是 log 值.与上一段讨论的原因相同,RQS,RQI 和 RQW 的查询处理时间随结点数量的增

长快于线形.RQC 处理时间受结点数量的影响不显著,这是因为查询优化为 RQC 选择了自底向上的处理策略,
而子查询({E,F,G},H)的选择性非常小.再固定结点数 4 096,,将边概率从 0.1 变化到 1.0,结果在图 7(d)中.可以看

到,RQS,RQI,RQT 和 RQW 的运行时间随数据中边的数量影响不大.这是由于当边较密集时,所有结点的区间趋

同,这些区间得以在存储安排时被合并.RQC 是个例外,当边概率从 0.2 变化为 0.3 时,运行时间变化非常明显.这
是因为 RQC 比较复杂,仅当边的密度超过一个阈值的时候,查询结果的大小变化很大. 

对于随机的数据集(GG),一组实验固定边概率为 0.1,结点的数量从 512 变化到 4 096;另一组实验固定图的
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结点数为 4 096,边概率从 0.1 变化到 1.0.这两组实验的运行时间均很小(0ms~5ms),而且变化不明显.这是因为在

这些情况下,图中的所有结点几乎均在同一个强连通分支中.根据存储策略,同一个强连通分支中结点的区间完

全相同并且仅包含一个区间.为了节省空间,我们不给出这部分结果. 
我们测试了查询形式对算法效率的影响.所有的实验在结点数为 4 096、边概率为 0.1 的随机数据集上运

行.我们分别测试在查询祖先数量和后代数量从 1 变化到 7 时 T-HGJoin 和 IT-HGJoin 算法.对应 IT-HGJoin 算

法的查询以 H 为后代 ,并且 {A},{A,B},…,{A,…,G}分别为祖先集合 .对应 T-HGJoin 的查询以 A 为祖

先,{B},{B,C},…,{B,…,H}分别是后代集合.我们还测试了路径查询的长度对效率的影响.我们将路径查询的长

度从 2 变换到 8.查询是 A→B,A→B→C,…,A→…→H.这 3 组实验的结果在图 7(e)中.可以看到,本文算法的查询

时间和祖先与后代的数量大致呈线性关系.这是因为利用哈希表,所有祖先和后代可以直接输出而不需要和其

他结点进行比较.另外一个结果是,路径查询的运行时间随路径查询的长度慢于线性.这是因为查询优化策略可

以从选择性较小的步骤开始,而不是按照路径顺序进行. 
哈希表中桶的个数是 T-HGJoin 的一个重要参数,下面的实验研究它对算法效率的影响.我们把桶数从 16

变换到 2 048.在 50M XMark 上运行 XMQT1 和 XMQT2,结果在图 7(f)中.哈希桶的数量对 XMQT1 影响较小.
这是因为对应查询中 4 个结点的元素在 XML 图的树结构中,每一个结点的编码仅有一个区间,查询执行时仅需

同时处理 3 个区间.而在 XMQT2 中,运行时间和哈希桶个数近似为对数关系.这是因为在处理 XMQT2 的过程

中,有很多中间结果存储在哈希表中.更多的桶不仅会减小磁盘 I/O 数量,而且会减小排序和连接的代价. 

6   结  论 

图结构 XML 文档上的子图查询面临诸多挑战性的研究问题.本文研究了图结构 XML 数据上子图查询高

效处理的问题.基于可达编码,本文提出了基于哈希的结构连接算法(HGJoin)来处理图结构 XML 数据上的可达

查询;然后对 HGJoin 进行了拓展,分别给出了处理 IT-查询、T-查询和 CBi 查询的算法.以这些算法为基本操作,
以相应算法的开销为代价构造代价模型,本文随后提出了一般 DAG 子图查询的处理策略和查询优化策略.本文

的方法经简单扩展,还可以直接用于处理带环的子图查询或带邻接关系的子图查询,现有方法不具备这样的特

征.实验结果表明,所给查询优化策略可以高效地生成有效的查询计划,本文提出的查询处理策略在时间效率上

优于现有算法.本文的未来工作包括设计有效的索引结构来加速查询、设计更加高效的全局算法等. 
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