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一种适用于大图的k步可达性查询算法

同正南 卜天明
华东师范大学软件工程学院　上海２０００６２
　(orang_９１３＠qq．com)

　
摘　要　k步可达查询用于在给定的有向无环图(DirectedAcyclicGraph,DAG)中回答两点之间是否存在长度不超过k的路

径.针对现有方法的索引规模大、查询处理效率低的问题,提出了一种构建在大图上的基于树覆盖的倍增索引来提高索引查询

效率,并结合 GRAIL算法和改进的 FELINE 算法对本身就不可达查询点对进行剪枝.基于１９个真实的数据集进行了实验测

试,并将所提算法与现有算法在构建索引大小、索引时间、查询时间３个指标上进行了实验对比.实验结果验证了所提算法的

高效性.
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Abstract　ThekＧstepreachablequeryisusedtoanswerwhetherthereexistsapathoflengthnotexceedingkbetweentwopoints
inagivendirectedacyclicgraph(DAG)．Toaddresstheproblemsoflargeindexsizeandlowqueryprocessingefficiencyofexisting
methods,thispaperproposesamultiplicativeindexbuiltonalargegraphbasedontreecovertoimproveindexqueryefficiency,

andcombinesGRAILalgorithmandtheimprovedFELINEalgorithmforpruningthepointpairsofinherentlyunreachablequeＧ
ries．Thepaperconductsexperimentaltestsbasedon１９realdatasetsandcompareswithexistingalgorithmsinthreemetrics:inＧ
dexsize,indextime,andquerytime．Theexperimentalresultsverifytheefficiencyoftheproposedalgorithminthispaper．
Keywords　KＧstepreachabilityquery,Multiplicativeindex,Indexlabel,Treecover,Onlinequery
　

１　引言

如今图模型已经被广泛应用于各个领域,如分布式计算、

社交网络、数据挖掘、生物网络分析、金融系统、传感器网络、

云计算、交通网络[１Ｇ３]等.这些应用网络中的实体数据可以以

有向无环图的形式组织,而实体间的关系可以表示成图模型

中的边,这样就能构成基于图模型存储的数据结构.

k步可达性查询可以应用在无线传感器网络中,广播消

息在每一跳传输中信号强度都会有所削弱,所以随着传输路

径的增长,信号强度会呈指数级下降[５],而k步可达性可以模

拟影响信号强度的级别和范围,在许多分析任务中是有用的.

在社交网络中,有一个理论说每一个人最多可以通过６个人

而认识任何一个陌生人.但随着相隔人数的增加,关系之间

熟悉的程度也会呈指数级降低,因此可以利用k步可达性来

模拟关系的熟悉程度.该问题还可应用于文献之间的引用关

系,如果文献之间引用关系所连接的文献数量较多,则说明两

篇文献相关联程度越低,因此文献之间的相关联程度的高低

可以采用k步可达性查询来判断.

已知用来处理k步可达性查询的算法有 PLL[６]算法和

kＧreach[７]算法.其中PLL算法采用了２Ｇhop[８]框架计算出每

个点的Lin和Lout集合,判定k步可达性的方式是若u 到Lout

(u)和Lin(v)的交集点m 的最短距离加上m 到v的最短距离

不大于k,则判定可达.整个判定的过程采用类似归并排序

的思路实现,时间复杂度为 O(|Lout(u)|＋|Lin(v)|),但是构

造２Ｇhop索引过程的时间复杂度很大,因为需要针对每个点

对整个图进行 ２次遍历,其时间复杂度为 O(|V|(|V|＋
|E|)).因此,PLL算法只适用于小规模的图,对于大图其构

造２Ｇhop索引的时间是无法估量的.kＧreach算法判定k步可

达性是通过预处理得到的索引子图的k步可达性的传递闭包

来快速判定.这个传递闭包采用有序邻接表实现,实际查询

是通过二分搜索找出索引子图中的最短距离.因此其查询时

间复杂度为 O(deg＋ (u)􀅰deg－ (v)􀅰lg|V|).但是kＧreach
算法构造的索引子图只是针对某个事先给定的k值,如果两

次查询的k值不同,就需要重新构造索引子图.而构造索引

子图需要对预处理得到的极小点覆盖中的所有点求解其k步

以内的传递闭包.极小点覆盖的大小与原始图的稠密性有

关,图越稠密,极小点覆盖就越小,对应的索引子图的规模也

会越小.构造索引子图的时间复杂度为 O(|Sv|(|V|＋|E
|)),其中|Sv|为极小节点覆盖的点的个数.因此,kＧreach算

法更多地适用于稠密图.对于大的稀疏图,其极小点覆盖最

坏情况下接近于原始图的大小,其构造索引子图的传递闭包

的时间界同样无法估量.

本文主要针对有向无环图进行研究.针对现有k步可达

性查询算法在大图上构建索引和查询等性能较低等问题,提
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出了一种新的基于树覆盖构建倍增索引的k步可达性查询算

法.本文的主要贡献如下:
(１)在有向无环图上构建最短路径森林,并在最短路径树

上构建自适应k值的倍增索引算法.论文基于倍增索引设计

了一种适用于大规模图的k步可达性查询算法.
(２)为倍增索引查询算法补充了在线搜索的不可达查询

的剪枝,结合 GRAIL以及 FELINE 索引,并改进了 FELINE
索引的构造时间.

(３)在１９个真实的数据集上和已有算法进行了比较,验
证了基于倍增索引的k步可达性查询算法在索引构造时间、

索引大小、查询时间上的高效性.

２　相关概念及工作

２．１　图的相关概念及符号

图的相关概念及符号如表１所列.

表１　图的相关概念及符号

Table１　Conceptsandsymbolsrelatedtographs

符号 含义

DAG 有向无环图G
V 顶点的集合

E 边的集合

dis(u,v) 顶点u到顶点v 的最短距离

deg＋(u) 顶点u的出度

deg－(u) 顶点u的入度

N＋(u) 从顶点u发出的边指向的顶点集合

N－(u) 指向顶点u的顶点集合

spt 最短路径树是在原 DAG上进行广度优先遍历得到的一棵有向树

u→kv 顶点u在k 步内可以到达顶点v
u→/kv 顶点u在k 步内不可到达顶点v

２．２　相关工作

对于传统可达性查询问题,早期存在２种简单的处理

方式.第一种方式是暴力进行深度或广度优先遍历[４],其
构建索 引 的 空 间 复 杂 度 为 O(１),查 询 的 时 间 复 杂 度 为

O(|V|＋|E|).第二种 方 式 为 对 整 个 原 始 图 构 建 传 递 闭

包[９],其构建索引的空间复杂度为 O(|V|２),查询的时间复杂

度为 O(１).

近年来,一些研究学者主要考虑的方法是尽可能多地覆盖

点对的可达性关系,同时压缩原有的传递闭包的空间开销.现

在可将已存在的可达性查询算法分为２类.第一种是基于标

签类索引的可达性查询算法.基于标签类索引的可达性查询

算法根据建立索引的子图不同,还可进一步分为３类:第一类

是基于 ２Ｇhop 标 记 的 可 达 性 查 询 算 法,代 表 性 算 法 有

２Ｇhop[８],DL[１０],TF[１１],TOL[１２]等;第二类是基于树覆盖的可

达性查询算法,代表性算法有 OptimalTreeCover[１３],DualＧ
Labeling[１４],GRIPP[１５],LabelＧSSPI[１６];第三类是基于链覆盖

的可达性查询算法,代表性算法有３Ｇhop[１７],PathTree[１８],Path
Hop[１９].而第二种是在线搜索类的可达性查询算法,这类算法

的代表有 GRAIL[２０],FELINE[２１],FERRARI[２２]和IP＋[２３].

由于传统可达性查询算法只能局限于判断两点是否可

达,无法判断两点之间的最短距离是否满足某个给定长度,所
以后续又有相关研究学者提出k步可达性查询算法.已有的

k步可达性查询算法有Cheng等提出的基于极小顶点覆盖集

的kＧreach[７]算法,Yano等提出的基于２Ｇhop标记的PLL[６]算

法,Jin等提出的 HCL[２４]算法,Wong等提出的 HLS[２５]算法.

２．２．１　基于标签的可达性查询算法

Cohen和 Halperin等提出的２Ｇhop[８]覆盖算法的核心思

想是为每个节点分配２个集合Lin(u)和Lout(u).Lin(u)表示

通过 DAG连边到达u节点的顶点集合,Lout(u)表示从u节

点出发通过 DAG连边到达的顶点的集合.２Ｇhop覆盖算法

判定可达性的方法是如果Lout(u)∩Lin(v)≠Ø,则节点u可

达节点v;若Lout(u)∩Lin(v)＝Ø,则节点u不可达节点v.

２Ｇhop覆盖算法最关键的地方在于如何找到一个尽可能小的

２Ｇhop标签集合覆盖到所有的点对之间的可达性关系.

Jin和 Wang等提出的 DL[１０]算法同样是基于２Ｇhop 标

记覆盖的思想,只是在构建２Ｇhop标签时通过剪枝条件尽可

能缩小２Ｇhop集合的规模,同时保证能够覆盖所有点对的可

达性关系.２Ｇhop标签的构造过程为:先通过u节点出发进

行正向的广度优先搜索,如果Lout(u)∩Lin(v)＝Ø,则在所到

达的顶点v的Lin(v)标签集合中加入u节点,继续沿着v节

点正向搜索,否则不对Lin(v)作任何改变,搜索结束;再通过

u节点进行反向边的广度优先搜索,如果Lout(v)∩Lin(u)＝

Ø,则在所到达的顶点v的Lout(v)标签集合加入u节点,继续

沿着v节点反向搜索,否则不对 Lout(v)作任何改变,搜索

结束.

Cheng和 Huang 等提出的 TF[１１]算法也是基于 ２Ｇhop
标记覆盖的,只是 TF算法是先将原 DAG 的规模不断缩小,

针对多个子图构建 ２Ｇhop标记,来缩小构建 ２Ｇhop标记覆盖

集合的规模,从而缩减构建索引的大小、时间,以此来提高查

询效率.具体的做法是 TF算法会先通过拓扑排序生成每个

顶点所在的拓扑层,再通过构建虚拟节点去除跨层边生成

kＧpartiteDAG,即一条边的跨越层次不会超过２,之后再将奇

数拓扑层去除,不断重复这个过程,直到只剩下一个拓扑层为

止.这个过程中会得到多个拓扑折叠子图,之后对这些拓扑

折叠子图构建２Ｇhop标记集合,在构造过程中 TF 算法的优

化策略是移除了虚拟节点和按照顶点的度数降序构建 ２Ｇhop
标签.

２．２．２　基于树覆盖的可达性查询算法

Agrawal和 Borgida等提出的 OptimalTreeCover[１３]算

法是一个最优树覆盖算法.OptimalTreeCover算法的构造

过程是先对 DAG 进行深度优先搜索,对于树边上的每个节

点u会分配一个区间标签Iu ＝[min_post,post],区间右侧

post标记为深度遍历时的后序编号,区间左侧标签min_post
为深度遍历时当前节点子树中最小的后序编号.而对于非树

边(如图１中的d→e),为了完善原先树边不能覆盖到的可达

性关系,会将节点e的树边区间[１,３]加入节点d,对于其余

非树边d→h,d→b,会将区间[２,２][１,４]均加入节点d的区

间列表中,这样节点d的区间列表集合为[６,７][１,３][２,２]
[１,４],这里因为区间[２,２][１,３]均被区间[１,４]覆盖,为了

减小索引标签的规模,将其删除,所以节点d的最终区间列表

为[６,７][１,４].因为节点a为节点d 的父亲节点,因此节点

a要继承节点d 的非树边区间[１,４],但因为区间[１,４]⊆[１,

８],所以将区间[１,４]删除.因此,对于顶点对u→?v可达性

的判定,只要节点u存在一个区间列表Iu 包含节点v 的树边

区间Iv,即Iv⊆Iu,则节点u一定可达节点v,否则节点u不

可达节点v.
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图１　OptimalTreeCover算法实例

Fig．１　ExampleofOptimalTreeCover

Wang和 He等提出的 DualＧLabeling[１４]算法的核心思想

是先通过深度搜索提取出原 DAG 的生成树,并为树边上的

每个节点u分配一个区间标签Iu＝[pre,min_post),其中区

间左侧pre表示深度搜索时的前序遍历编号,区间右侧min_

post表示后续遍历子节点编号中的最小值,而节点的后续遍

历编号是从叶子节点开始计数,当前节点的前序遍历序号加

１便是后续遍历编号;并且对于非树边(u,v),Iu＝[a,b),Iv＝
[c,d),如果c∈[a,b],则说明节点u已经可以通过树边到达

节点v了,不做任何处理,如果c∉[a,b],则说明节点u不能

通过树边到达节点v,但可以通过非树边(u,v)到达节点v,这
种情况会生成一个传递链接a→[c,d)记录进传递链接表中.

DualＧLabeling算法判定节点u,v间可达性的定理为:节
点u可以到达节点v当且仅当c∈[a,b)或者存在传递链接实

体i→[j,k),i∈[a,b)且c∈[j,k),对于第二种情况可以根据

传递性,因为i∈[a,b),则节点u一定可达i所在的节点x,而
根据传递链接i→[j,k),则节点x可以通过非树边到达[j,k)
所在的节点y,而c∈[j,k),说明节点y可以通过树边到达节

点c,所以根据传递性推出节点u可达节点v.传递链接表中

的传递链接可以根据传递性质再生成新的链接,例如i１→
[j１,k１),i２→[j２,k２),若存在i２∈[j１,k１),则生成i１→[j２,

k２).实际论文证明出传递链接表中的链接条数不会超过

t(t＋１)/２,其中t是由非树边生成的初始传递链接条目的

数量.

２．２．３　基于在线搜索类的可达性查询算法

Yildirim和Zaki等提出的 GRAIL[２０]算法的核心思想是

通过对 DAG 进行深度优先搜索为每个节点分配一个区间标

签Iu＝[min_post,post],如果一个节点已经遍历分配过标

签,则不再遍历分配标签,其中右标记post是指对 DAG 采取

深度优先遍历时当前节点u的后序值,而左标记min_post是

当前节点u的所有子节点post的最小的后序值.GRAIL 算

法对于不可达判定的方法是对于可达性查询u→?v,若终点v
的区间标签不包含在起点u 的区间标签范围内即Iv⊆Iu,即
可推出节点u不可达节点v.但单个标签区间所能覆盖到的

不可达查询点有限,而 GRAIL 算法可以通过修改深度优先

搜索对于u节点的直接儿子节点的遍历顺序来生成多个不同

的Iu＝[min_post,post]区间标记,这样生成的k个区间标签

Lu＝{Iu１
,Iu２

,􀆺,Iuk
}就可以覆盖更多的不可达查询点对,以

此减少在线搜索时对不可达查询点对搜索的深度.GRAIL
算法在在线搜索时会先判断当前查询点对(u,v)是否符合不

可达判定的条件,如果符合则直接返回不可达,否则继续进行

深度优先搜索判断节点u的子节点和终点v的可达性.

Veloso和 Cerf等提出的 FELINE[２１]算法的核心思想是

根据拓扑排序的拓扑序大小关系来快速判定 DAG 上两点之

间的不可达性.算法思路是对 DAG 进行拓扑排序,每个节

点u会产生一个拓扑序X(u),可以得出拓扑序较大的点一定

是不可达拓扑序较小的点的,即若X(u)＞X(v),可得出节点

u不可达节点v,亦即u→/v.由于只计算一个 X 拓扑序数组

只能覆盖一部分不可达点对,因此 FELINE 索引的算法思想

是分两次拓扑排序,并且要使得两次拓扑序尽可能序号不同,

方法是第一次拓扑排序求出拓扑序 X 数组,第二次拓扑排序

使用优先队列对于入度为零的点出队顺序按照第一次拓扑序

X 拓扑序较大的节点先出队,即第二次拓扑排序得到的拓扑

序Y(u)比第一次得到的拓扑序 X(u)小,这样才能使得Y 拓

扑序能尽可能多地覆盖到X 拓扑序覆盖不到的不可达点对.
判断法则为 DAG 上连点u和v满足X(u)＞X(v)或Y(u)＞
Y(v),则可推出u→/v.FELINE 算法在在线搜索时会先判断

查询点对是否符合不可达判定关系,如果符合,则直接返回不

可达,否则继续进行深度优先搜索判断节点u的子节点和终

点v的可达性.

２．２．４　k步可达性查询算法

Akiba和Iwata等提出的 PLL[６]算法是在 ２Ｇhop[８]覆盖

算法基础上将每个节点u的Lin和Lout集合存储的元素扩展

为二元组,Lin(u)集合中的每个二元组为到达u的节点和到

达u节点的最短距离,Lout(u)集合中的每个二元组为u节点

能到达的节点和到达该节点的最短距离.PLL 算法判定u
节点是否k步可达v节点的方法为遍历Lout(u)和Lin(v)集合

找到集合的交集,并记录交集中所有点对应的距离之和的最

小值d,如果d≤k,则说明u→kv,否则u→/kv.

Cheng和 Shang等提出的kＧreach[７]算法是基于极小顶

点覆盖集S构建的索引子图二分查找算法.其核心思想是

首先会依次选定当前 DAG 中剩余的度数最大的点加入集合

S中,并断开该点的所有连边,依次重复这个过程,直到所有

连边都被断开,所得到的S就是极小顶点覆盖集.然后对S
中的所有点进行一遍长度限定为k 的广度优先遍历,超过k
搜索就会终止.算法对每个起始点构造一个邻接表,邻接表

中存放的是当前遍历到点的编号,以及当前起始点遍历到其

余所有点的最短距离的二元组,并且当起始点的广度搜索遍

历完成后会对当前邻接表中的二元组按照存放点的编号进行

升序排序,以便于后续查询时进行二分搜索.至此,限定距离

为k的极小顶点覆盖集S 上的索引子图就构建成功.

kＧreach算法的查询算法思想是对于给定查询u→k?v,如
果节点u,v都在极小顶点覆盖集S 中,则直接对u节点所在

的邻接表 进 行 二 分 搜 索 是 否 存 在v 节 点,若 存 在 则 说 明

u→kv,否则u→/kv.如果节点u不在S 中,节点v在S 中,则
枚举节点u的出边集合中的点x,二分查询x的邻接表是否

存在点v并且距离不超过k－１.若不超过则说明u→kv,否
则u→/kv.如果节点u在S 中,节点v不在S 中,则枚举节点

v的入边集合中的点x,二分查询邻接表u中是否存在点x 并

且距离不超过k－１,若不超过则说明u→kv,否则u→/kv.如

果节点u不在S 中,并且节点v也不在S 中,则枚举节点u的

出边集合中的点x,再对应枚举节点v的入边集合中的点y,

二分查询邻接表x中是否存在点y 并且距离不超过k－２,若
不超过则说明u→kv,否则u→/kv.

本文第３章将具体介绍论文所提算法中索引的构建部

分,包括了在最短路径树上的倍增索引的构建,对 FELINE
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索引的改进,以及构建索引所需要的时间和空间复杂性分析;
第４章在所构建的索引的基础上,完整地叙述了k步可达性

查询算法,证明了该可达性算法的正确性,分析了查询时间复

杂度;第５章对上述算法做了完整的实验,并和其他算法做了

全面的对比;最后总结全文.

３　索引的构建

３．１　问题分析

关于节点u到节点v 是否k 步可达,如果只是暴力搜索

出所有可达路径,这样并不能保证先行搜索到距离小于等于

k的路径,如果先行搜索到的路径长度一直大于k,就需要一

直搜索下去,在最坏情形下需要将节点u到达节点v 的所有

可能路径搜索完全才能得出k 步可达性的判定结果.因此,
可以考虑能否预先计算出节点u到达节点v的最短距离,直接

判断节点u到节点v的最短距离是否大于k,如果节点u到达

节点v的最短距离都大于k,那么就可以直接得出节点uk步

不可达节点v,而不必再去搜索u到v的剩余可达路径了.
已有算法的局限性在于构建索引的对象是整个大图,现

在考虑研究对象为原图的各个生成子图,将研究对象的规模

缩小以便于将其扩展到大图上.本文研究的k步可达性问题

是在边权值恒为１的有向无环图上.对于有向无环图,只是

保证了其没有环路,但一个节点可能有多个入边,有多个前驱

节点.一个节点有多个前驱节点,这还并不是一个足够简单

的图论模型,不便在这种情形下建立与节点相关的数据结构.

如果一个节点只有一个前驱节点,并且所有节点对间的路径

长度在原始有向无环图上都是最短的,就可以依据之前判断

最短距离的方法得出两点间的k步不可达性.可以考虑这个

理想化的图论模型可以是一棵有向最短路径树spt.

３．２　倍增索引的构建

定义１　给定一棵最短路径树,fa(u,i)(其中０≤i≤
lgdep(u),i∈Z)表示该树上距离节点u长度为２i 的祖先

节点.

说明:距离节点u最长的祖先节点为根节点,长度为节点

u的深度dep(u),因此由fa(u,i)的定义可知,距离节点u２i

的最长的有效祖先节点对应的幂次i为 lgdep(u),所以i
的取值范围为从０到 lgdep(u)的所有整数.

如图２所示,黑色实线是最短路径树上的树边,节点右侧

区间内的编号是当前节点fa数组索引存储的距离其２i(０≤
i≤ lgdep(u))长度的祖父节点编号,黑色虚线是每个节点

指向fa索引数组存储的祖先节点的指针.１ 号节点为根节

点,不存在祖先节点,fa索引数组第二维为空,因此标记为

∗.以节点９为例,距离节点 ９ 长度为 ２０ 的祖先节点的编

号为８,即fa(９,０)＝８;距离节点 ９ 长度为 ２１的祖先节点的

编号为７,即fa(９,１)＝７;距离节点 ９ 长度为 ２２的祖先节点

的编号为５,即fa(９,２)＝５;距离节点９长度为 ２３的祖先节

点的编号为１,即fa(９,３)＝１.

现在给出fa二维索引数组的定理如下:

定理１　fa(u,i)＝fa(fa(u,i－１),i－１)(１≤i≤ lgdep
(u)).

证明:令fa(u,i)＝v表示距离节点uk(２i)个单位长度

的祖先节点为v,令fa(u,i－１)＝v１ 表示距离节点uk１(２i－１)

个单位长度的祖先节点为v１,而fa(fa(u,i－１),i－１)＝

fa(v１,i－１)＝v２,因为fa(u,i)是存在的,所以fa(v１,i－１)
距离节点v１k２(２i－１)个单位长度的祖先节点v２ 必然是存在

的,因此i－１∈[０,lgdep(v１)].而k１＋k２＝２i－１＋２i－１＝２􀅰

２i－１＝２i＝k,而最短路径树上距离节点uk 个单位长度的祖

先节点是唯一的,即v２＝v,可知fa(u,i)＝fa(fa(u,i－１),

i－１),定理１得证.
定理１同时也是求解倍增索引数组的树形动态规划方

程.关于该动态规划的性质分析如下:
(１)初始状态:由定义１中fa(u,i)的i下界可得,最短路

径树上距离节点u２０ 个单位长度的祖先节点是其父亲节点

fa(u,０).
(２)结束状态:由定义１fa(u,i)的i的上界可得,最短路

径树上距离节点u２lgdep(u) 的单位长度的祖先节点是fa(u,

lgdep(u)).
(３)最优子结构:求解当前问题０最短路径树上距离节点

u的２i 个单位长度的祖先节点需要依附于它的子问题 １即

距离节点u的２i－１个单位长度的祖先节点v,以及子问题 ２
即距离v节点２i－１个单位长度的祖先节点.当前状态问题 ０
是由之前状态子问题１和子问题２组合而成的.

(４)重叠子问题:最短路径树上求解当前问题０上距离当

前节点u２i 的单位长度的祖先节点的状态,需要先行求解问

题１距离节点u２i－１的单位长度的祖先节点v的祖先节点的

状态,对于多次求解最短路径树除根节点外任意不同的节点

u∈Vspt,i∈[１,lgdep(u)]问题１是问题０的重叠子问题.
因此在求解fa(u,i)时,可以从根节点出发先行求解当前节

点的状态,再去求解子节点的状态,这样可以避免对问题１的

重复计算,依次类推,直到求解完叶子节点的状态.至此,整
棵最短路径树的节点状态求解完成.

(５)无后效性:求解当前状态fa(u,i)会直接利用到过去

所求解到的状态fa(u,i－１)和fa(fa(u,i－１),i－１),同时

也不会影响到过去的状态.
(６)状态转移方程:由最优子结构可得fa(u,i)＝fa(fa

(u,i－１),i－１).

图２　倍增数组的图示

Fig．２　Exampleofmultiarray
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下面给出构造倍增索引的算法描述.

算法１　构造倍增索引算法constructMultiIndex(G)
输入:DirectedacyclicgraphG＝(V,E)

输出:(treeId,dep,fa)

１．rnk←０

２．forallu∈V(G)do

３．　　ifdeg－(u)＝＝０then

４．　　　rnk←rnk＋１

５．　　　SetQanemptyqueue

６．　　　InsertuintoQ

７．　　　Setuvisited

８．　　　dep(u)←０

９．　　　treeId(u)←rnk

１０． whileQisnotemptydo

１１． DequeueufromQ

１２． fori＝１to lgdep(u)do

１３． fa(u,i)←fa(fa(u,i－１),i－１)

１４． endfor

１５． forallv∈N＋(u)do

１６． ifvisnotvisitedthen

１７． Setvisvisited

１８． treeId(v)←rnk

１９． dep(v)←dep(u)＋１

２０． fa(v,０)←u

２１． EnqueuevontoQ

２２． endif

２３． endfor

２４． endwhile

２５． endif

２６．endfor

２７．return(treeId,dep,fa)

算法１在通过广度优先搜索生成最短路径森林的同时,

构建倍增索引.其中第１２－１３行是根据定理１递推求解当

前u节点的倍增索引fa 数组;第１７－２０行标记u节点的儿

子节点v已加入spt,标记节点v所在spt的编号,求解节点v
的深度dep(v),并设置v节点fa 倍增索引数组的第二维的

空间大小为 lgdep(v)＋１,再设置倍增索引fa数组的初始

状态fa(v,０)＝u.算法其余部分就是标准的通过广度优先

搜索来生成最短路径森林.

根据上述构造倍增索引的算法描述,可以得到如图３的

倍增索引.原始的有向无环图有 ２ 个入度为０ 的节点 １ 和

１８,分别得到了以１ 为根节点和以 １８ 为根节点的最短路径

树.其中,黑色实线是构建在最短路径树中的树边,而黑色虚

线表示原始有向无环图中存在但未加入最短路径树的边,节
点右侧区间内的黑色连续数字标签表示节点的fa倍增索

引,红色的２位数字标签左边数字表示节点的深度,右边数

字表示节点所在最短路径树的唯一编号.从图中可看出是先

对１节点进行 BFS得到以１为根节点的最短路径树.再对

１８进行 BFS得到以 １８ 为根节点的最短路径树,在构造 １８
为根节点的最短路径树时,会访问到已经加入到 １节点为根

节点的最短路径树中的节点,例如节点 ３,１２,１４,１５,１６,１７,

实际都未加入１８ 为根的最短路径树,而是以非树边黑色虚

线只存在于原先的有向无环图上.

图３　倍增索引算法构建出的最短路径树森林

Fig．３　Shortestpathtreeforestconstructedbythemulti

indexalgorithm

３．３　不可达判定索引的引入

３．３．１　引入FELINE索引

原始 FELINE 索引[２１]的构建算法在实现第二次拓扑排

序时,入度为零的点的出栈顺序是采用了大根堆按照第一次

拓扑序X 拓扑序较大的节点先出栈,因此 FELINE索引构造

的时间复杂度为 O(lg|V||V|＋|E|).实际上,这个第二次

拓扑排序出栈弹出第一次拓扑序 X 较大的节点过程可以不

必采用大根堆来实现,可以直接在线性时间内完成.第二次

拓扑排序的Y 数组的构造的具体做法是多开出一个原始

DAG 的邻接表副本,第一次拓扑排序计算 X 数组时按照栈

的出栈顺序将出栈节点重新加入其父亲节点的副本邻接表

中,这样较大的拓扑序节点就会被加入邻接表较靠后的位置;

第二次拓扑排序采用副本邻接表,计算Y 序号时,由于 X 拓

扑序较大的在副本邻接表的较后面,X 拓扑序较大的节点就

会后加入栈顶,从而入度为 ０ 的情况下先出栈,那么对应 X
拓扑序较大的节点,Y 拓扑序自然就偏小.由于第一次拓扑

排序计算X 拓扑序时,对于原始 DAG 中入度为０的点不存

在父亲节点,因此为了记录这些没有入边的节点的出栈顺序,

需要虚拟一个节点n(原始 DAG 节点编号为０至n－１),这

些本身没有入边的节点会被加入节点n的副本邻接表中.改

进后虽然多出了 O(|V|＋|E|)的空间复杂度,但第二次拓扑

排序时间复杂度已降低到线性时间 O(|V|＋|E|).

３．３．２　引入 GRAIL 索引

由于 FELINE索引并不能将原 DAG 中的所有不可达点

对都覆盖到,因此同时引入 GRAIL[２０]索引来增加不可达点

对的覆盖率.

３．４　复杂度分析

生成倍增索引的时间复杂度为 O(|E|＋|V|lg|V|),倍增

索引的空间复杂度为 O(|V|lg|V|).本文改进的构造 FEＧ

LINE索引的时间复杂度为 O(|V|＋|E|),空间复杂度为 O
(|V|).构造GRAIL索引的时间复杂度为O(|V|＋|E|),空

间复杂度为 O(|V|).
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４　基于倍增索引的k步可达性查询算法

４．１　基于倍增索引的k步可达性查询算法

应用查询算法２,以图３为例.例如查询为(３０,１５,８),

开始节点３０和节点１５并不在同一棵树上,而deg＋ (３０,G)≤
deg－ (１５,G)按照双向搜索的原则将查询转化为query(２７,

１５,７),而当前节点２７和节点１５仍旧不在同一棵树上,deg＋

(２７,G)≤deg－ (１５,G)按照双向搜索的原则将查询转化为

(３,１５,６),发现节点 ３ 和节点 １５ 在同一棵树上,并且dep
(１５)＞dep(３),dep(１５)－dep(３)＝４＜６.根据查询算法２
验证距离节点１５４个单位长度的祖先节点确实是节点３,推
出３→６１５,进而判定３０→８１５.

再例如查询 (２６,９,３),开始节点 ２６和节点 ９并不在同

一棵树上,而deg＋ (２０,G)＞deg－ (９,G)按照双向搜索的原则

将查询转化为query(２６,８,２),当前节点２６和节点８仍旧不

在同一棵树上,而deg＋ (２６,G)＝deg－ (８,G),按照双向搜索

的原则将查询转化为query(１４,８,１),而当前节点 １４和节点

８在同一棵最短路径树上,并且dep(８)－dep(１４)＝２＞１根

据经过查询算法２可推出１４→/　１８,进而判定２６→/　３９.

算法２　基于倍增索引的k步可达性查询算法query(s,t,k)
输入:s,t∈V,k
输出:trueorfalse

１．ifs＝tthen

２．　　 returntrue

３．endif

４．ifk＝０then

５．　　 returnfalse

６．endif

７．ifX(s)＞X(t)orY(s)＞Y(t)then

８．　　 returnfalse

９．endif

１０．ifL１
t⊈L１

sorL２
t⊈L２

sthen

１１．　　returnfalse

１２．endif

１３．//若查询点对在同一棵树上,应用倍增索引

１４．iftreeId(s)＝treeId(t)anddep(t)＞dep(s)then

１５．ifdep(t)－dep(s)≤kthen

１６．令ancestor为距离t长度为dep(t)－dep(s)的祖先节点

１７．　　　ifancestor＝sthen

１８．　　　　returntrue

１９．　　endif

２０．　　else

２１．returnfalse

２２．endif

２３．endif

２４．ifdeg＋(s,G)≤deg－(t,G)then

２５．　　forallv∈N＋(s,G)do

２６．　　　ifquery(v,t,k－１)＝truethen

２７．　　　　returntrue

２８．　　　endif

２９．　　endfor

３０．else

３１．　　forallv∈N－(t,G)do

３２．　　　ifquery(s,v,k－１)＝truethen

３３．　　　　returntrue

３４．　　　endif

３５．　　endfor

３６．endif

３７．returnfalse

４．２　正确性分析

性质１[２１]　若X(s)＞X(t)或者Y(s)＞Y(t),则节点s无

法到达t.

性质２[２０]　L１
t⊈L１

s 或者L２
t⊈L２

s,则节点s无法到达t.

性质３　若s和t在同一棵最短路径树上且dep(t)－

dep(s)＞０,则在原来的有向无环图中一定不存在s到t的长

度小于dep(t)－dep(s)的路径.

证明:第一种情况,因为dep(t)－dep(s)＞０,若最短路径

树上存在节点s到达节点t的路径l,节点s必须是节点t的

祖先节点,路径l的长度为dep(t)－dep(s).

第二种情况,将不在最短路径树上的非树边构成的节点

s到达节点t的路径定义为l′,路径l′的长度为dis(s,t)＞０.

令最短路径树的根节点为r,由于采用广度优先遍历构造出

最短路径树,因此根节点r到达节点s,t的最短路径就是节点

s,t所在的深度,即dis(r,s)＝dep(s),dis(r,t)＝dep(t).因

为dep(t)－dep(s)＞０,而dis(s,t)＞０,可以假设存在路径l′
的长度dis(s,t)小于dep(t)－dep(s),即dis(s,t)＜dep(t)－

dep(s),而dis(r,t)＝dis(r,s)＋dis(s,t),将dis(s,t)＝dis(r,

t)－dep(s)代入不等式中,可得dis(r,t)＜dep(t)与已知条件

dis(r,t)＝dep(t)相矛盾,因此不存在l′的路径长度小于

dep(t)－dep(s).证毕.

性质４　若s和t在同一棵最短路径树上且s是t的祖先

节点,则在原来的有向无环图中从s到t 存在一条长度为

dep(t)－dep(s)的最短路径.

证明:首先,假 定 在 原 图 中 从s到t 存 在 一 条 长 度 为

dep(t)－dep(s)的路径.其次,若在从s到t的最短路径的这

些节点中,最先被算法１访问到的节点不是s,由于原图是有

向无环图,所以s和t必定不在同一棵最短路径树上,但这和

前提相矛盾.所以算法１最先访问到的节点必是s.根据广度

优先搜索的性质,从s到t的最短路径的长度就是dep(t)－

dep(s).证毕.

定理２　算法２能够正确判断从s到t是否存在一条长

度不超过k的路径.

证明:根据性质１,算法２的第 ７－９行不会产生误判.

根据性质２,第１０－１２行也不会产生误判.在第 １４－２３行

中,根据性质３,若s和t在同一棵最短路径树上,且dep(t)－

dep(u)＞k,则从s到t不存在一条长度不超过k 的路径.根

据性质４,若s和t 在 同 一 棵 最 短 路 径 树 上,且 dep(t)－

dep(u)≤k以及s是t的祖先节点,则从s到t存在一条长度

不超过k的路径.若仍然无法根据上述索引直接判断,第

２３－３６行中由于从s到t的所有路径中,下一个节点必定是

N＋ (s)中的那些节点,所以从 N＋ (s)的节点中进行长度为

k－１的递归查询;或者,从s到t的所有路径中,倒数第二个

节点必定是 N－ (t)中的那些节点,所以对 N－ (t)中的节点进

行长度为k－１的递归查询.第 ３７行,若以上性质都无法判

定s→k?t,则返回s→/kt.这样可以保证不会有任何的遗漏.

２３０５０００３１Ｇ６
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所以算法２能够正确判断从s到t是否存在一条长度不超过

k的路径.证毕.

４．３　复杂性分析

性质５　在最短路径树上,距离节点v长度为k 的祖先

节点为u,若k的二进制表示中“１”所出现的位的幂次从高到

低分别是 lgk ＝x１≥􀆺≥xm ≥０,则u＝fa(􀆺fa(fa(v,

x１),x２),􀆺,xm).

证明:对于通过fa(􀆺fa(fa(v,x１),x２),􀆺xm )多次求

取距离当前节点长度为２xi (１≤i≤m)的祖先节点,记当前节

点为a,因为xi(１≤i≤m)＝ lg(dep(a)－dep(u)) ,而

lg(dep(a)－dep(u))∈[０,lgdep(a)],所以xi(１≤i≤

m)在fa(a,j)(０≤j≤[０,lgdep(a)])的二维下标范围内总

是存在的.而fa(v,x１)返回的是距离v长度为２x１ 的祖先节

点,fa(fa(v,x１),x２)返回的是距离v长度为２x１ ＋２x２ 的祖先

节点,fa(􀆺fa(fa(v,x１),x２),􀆺,xm)返回的是距离v长度

为(２x１ ＋２x２ ＋􀆺＋２xm ＝k)的祖先节点u.证毕.

根据上述性质,算法２第１６行的运行时间为 O(lgk),第

７－１２行应用 FELINE 索引和 GRAIL 索引进行不可达判定

的时间复杂度为 O(１).就整个查询算法而言,由于最坏情况

下算法会穷举所有可能的长度为k的路径,但从下一章的实

验性能上来看,该算法还是具有非常优异的实际表现的.

５　实验

５．１　实验环境

实验所用的计算机基本配置为IntelCorei７Ｇ８７５０HCPU＠

２．２０GHz(１２CPUs),DDR４１６GB内存,５１２GB固态硬盘,操
作系统为 Windows１０６４位２０H２,编程语言为 C＋＋１１,集

成开发环境为CodeBlocks１７．１２.实验用于比较的算法基于

２Ｇhop框架最短路径的 PLL 算法和基于节点覆盖索引子图

的kＧreach算法,算法都是在CodeBlocks１７．１２C＋＋１１环境

下实现.

５．２　实验数据集

实验数据由１９ 个数据集构成,这些数据集均保证了是

有向 无 环 图.其 中,agroCyc,anthra,ecoo,human,mtbrv,

vchocyc数据集来自 ecocyc．org 描述大肠杆菌kＧ１２MG１６５５
的基因组和生化机制;amaze和kegg数据集描述代谢网络,

nasa和xmark数据集描述 XML 文档的结构;arxiv,citeseer,

pubmed,citeseerx,citpatents数据集描述引用网络;go数据集

描述基因本体图;yago数据集描述语义知识数据库中术语间

关系的结构;goＧuniprot数据集描述基因本体论的联合图和

UniProt数据库的注释关系;uniprotenc_２２m 数据集是 UniＧ

Prot的完全 RFG 图的子集.这些数据集的相关信息如表２
所列,其中|V|表示有向无环图的节点的个数,|E|表示图中

边的个数,inDegmax表示图中节点的最大入度,outDegmax表示

图中节点的最大出度.

如表２所列,前１３个数据集是较小的图,节点数不超过

１０５,而后６个数据集是较大的图,节点数最大可达六七百万,

其中yago,arxiv,pubmed,goＧuniprot,citeseerx,citpatents是

较为稠密的数据集.

可达性查询算法的效率要从构建索引的大小、构建索引

的时间、查询时间３个方面度量,而k步可达性查询在查询时

间上的度量还需特别测试不同k 值下查询的性能好坏,这样

才能更全面地度量查询算法的有效性.查询实验是以查询

１０５个点对的总时间来度量的,为了保证实验结果的准确性,

实际查询时间记录的是测试１０次后的平均时间.

表２　数据集统计信息

Table２　DatasetStatistics

数据集 |V| |E| inDegmax outDegmax

amaze ３７１０ ３９４７ １２３７ １８６０
anthra １２４９９ １３３２７ ４８６ ５４００
human ３８８１１ ３９８１６ ５５３ ２８５７０
yago ６６４２ ４２３９２ ２３７０ ５５

agrocyc １２６８４ １３６５７ ５７１ ５４８７
nasa ５６０５ ６５３８ １１ ３０

xmark ６０８０ ７０５１ １９２ ８０３
ecoo １２６２０ １３５７５ ５４２ ５４３４
mtbrv ９６０２ １０４３８ ４６７ ４００４

vchocyc ９４９１ １０３４５ ４８６ ３９１６
kegg ３６１７ ４３９５ １２３４ ２０４８
arxiv ６０００ ６６７０７ ６９５ １７３
go ６７９３ １３３６１ ６ ７０

uniprotenc_２２m １５９５４４４ １５９５４４２ １５３９８９８ １
pubmed ９０００ ４００２８ ４３２ ８７
citeseer ６９３９４７ ３１２２８２ ５５７５７ １

goＧuniprot ６９６７９５６ ３４７７０２３５ １１８６２８１ １７０
citeseerx ６５４０４０１ １５０１１２６０ ２０３６９５ １８１２４７
citpatents ３７７４７６８ １６５１８９４７ ７７９ ７７０

５．３　构造索引的时间

表３－５列出了对比算法 PLL 和kＧreach以及本文 MulＧ
tiIndex倍增索引构造索引的时间.如表３－５所列,在小规

模数据集上,MultiIndex构建索引的时间和kＧreach是相差不

大的,但明显比 PLL 小一个数量级.对于arxiv异常稠密的

数据集,MultiIndex构造时间几乎比 PLL 和kＧreach小 ２ 个

数量级.对于大规模数据集,PLL 算法已经不能在规定的

有效时间内构造出索引,因此 PLL 算法并不能适用于大

图,而 MultiIndex构造时间同样要比kＧreach 短一些.对于

citeseerx和citpatents数据集,MultiIndex要比kＧreach 小一

个数量级的.

表３　构造索引时间k＝３

Table３　Timeofconstructionindexk＝３
(ms)

数据集 PLL kＧreach MultiIndex
amaze ７８．８３ ７９．７９ ８．９８
anthra ８１５．１６ ２７．９６ ２１．０１
human ７５１３．９４ ７４．８２ ６２．８７
yago ２７３．８６ １６．９４ ３１．９１

agrocyc ８３２．２５ ３０．９２ ２２．９４
nasa １８２．５７ ２０．５０ １４．９６

xmark ２１０．４４ ２７．９３ １３．９６

ecoo ８３０．２０ ３０．９３ ２０．９４

mtbrv ４８７．２７ ２５．９５ １６．９９

vchocyc ４７４．２９ ２４．９５ １５．９９

kegg ７４．８４ ８８．１１ ８．９３

arxiv １２３１．２４ ７５７．９８ ３２．９４

go ２７７．３５ ４１．８９ ２６．９３

uniprotenc_２２m － ５７６９．０１ ５１６１．２４

pubmed ５１１．５４ １１５．７２ ３２．９１

citeseer － ４４９８．３９ ２０７５．４９

goＧuniprot － ２２５６６．０８ ３２９８６．０２

citeseerx － ５３９３７．３７ １６７６２．１９

citpatents － ３９４３４．４７ １８０２７．４２

２３０５０００３１Ｇ７
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表４　构造索引时间k＝５

Table４　Timeofconstructionindexk＝５
(ms)

数据集 PLL kＧreach MultiIndex

amaze ７８．８３ ８９．８３ ８．９８

anthra ８１５．１６ ３５．９７ ２１．０１

human ７５１３．９４ ８２．８２ ６２．８７

yago ２７３．８６ １７．９９ ３１．９１

agrocyc ８３２．２５ ３７．９２ ２２．９４

nasa １８２．５７ ２７．９４ １４．９６

xmark ２１０．４４ ５７．８８ １３．９６

ecoo ８３０．２０ ４０．３４ ２０．９４

mtbrv ４８７．２７ ２９．８４ １６．９９

vchocyc ４７４．２９ ２９．９３ １５．９９

kegg ７４．８４ １０９．２６ ８．９３

arxiv １２３１．２４ ２５３０．２４ ３２．９４

go ２７７．３５ ５３．８９ ２６．９３

uniprotenc_２２m － ５７９９．５７ ５１６１．２４

pubmed ５１１．５４ １９５．６７ ３２．９１

citeseer － ４５６３．８４ ２０７５．４９

goＧuniprot － ２３２４７．７７ ３２９８６．０２

citeseerx － ７１５４３．６４ １６７６２．１９

citpatents － ８７００９．７４ １８０２７．４２

表５　构造索引时间k＝７

Table５　Timeofconstructionindexk＝７
(ms)

数据集 PLL kＧreach MultiIndex

amaze ７８．８３ ９６．７３ ８．９８

anthra ８１５．１６ ３９．８９ ２１．０１

human ７５１３．９４ ９３．６９ ６２．８７

yago ２７３．８６ １９．９５ ３１．９１

agrocyc ８３２．２５ ３９．９０ ２２．９４

nasa １８２．５７ ３５．７６ １４．９６

xmark ２１０．４４ ７７．７３ １３．９６

ecoo ８３０．２０ ４１．４５ ２０．９４

mtbrv ４８７．２７ ３５．９６ １６．９９

vchocyc ４７４．２９ ３４．９０ １５．９９

kegg ７４．８４ １１４．７６ ８．９３

arxiv １２３１．２４ ３３７９．９９ ３２．９４

go ２７７．３５ ６０．５０ ２６．９３

uniprotenc_２２m － ５７５５．４６ ５１６１．２４

pubmed ５１１．５４ ２０２．５５ ３２．９１

citeseer － ４５２２．９０ ２０７５．４９

goＧuniprot － ２２３７７．８２ ３２９８６．０２

citeseerx － ７９３６９．５１ １６７６２．１９

citpatents － １６１８１７．８０ １８０２７．４２

５．４　构造索引的大小

表６－表８列出了对比算法 PLL 和kＧreach以及本文

MultiIndex倍增索引构造索引的大小.如表６－表８所列,在
小规模数据集上,PLL 和 MultiIndex索引规模相差不大,而
在大多数数据集上kＧreach算法索引较小.而对于arxiv异常

稠密的数据集,kＧreach 索引规模要远大于 PLL 和 MultiInＧ
dex.而对于大规模数据集,PLL 算法不能在有效时间构造

出索引,其无法应用于大图.

表６　构造索引大小k＝３

Table６　Sizeofconstructionindexk＝３
(Mb)

数据集 PLL kＧreach MultiIndex
amaze ０．０９ ０．２６ ０．１４
anthra ０．３０ ０．０５ ０．５７
human ０．９１ ０．０８ １．７８
yago ０．５１ ０．０６ ０．２４

agrocyc ０．３１ ０．０６ ０．５８
nasa ０．２２ ０．０６ ０．２７

xmark ０．２５ ０．１１ ０．２７
ecoo ０．３１ ０．０７ ０．５８
mtbrv ０．２４ ０．０５ ０．４４

vchocyc ０．２４ ０．０５ ０．４４
kegg ０．０９ ０．３０ ０．１４
arxiv ２．６８ ７．２２ ０．２５
go ０．４１ ０．１８ ０．３０

uniprotenc_２２m － ２．１２ ５４．９３
pubmed ０．７０ １．１０ ０．３４
citeseer － １．８３ ２４．１８

goＧuniprot － ８．１９ ２３９．３４
citeseerx － １７．２８∗ ２５５．２５
citpatents － ５０．１７∗ １５１．５６

表７　构造索引大小k＝５

Table７　Sizeofconstructionindexk＝５
(Mb)

数据集 PLL kＧreach MultiIndex
amaze ０．０９ ０．３１ ０．１４
anthra ０．３０ ０．０６ ０．５７
human ０．９１ ０．０９ １．７８
yago ０．５１ ０．０７ ０．２４

agrocyc ０．３１ ０．０７ ０．５８
nasa ０．２２ ０．１１ ０．２７

xmark ０．２５ ０．２２ ０．２７
ecoo ０．３１ ０．０８ ０．５８
mtbrv ０．２４ ０．０６ ０．４４

vchocyc ０．２４ ０．０６ ０．４４
kegg ０．０９ ０．４０ ０．１４
arxiv ２．６８ １７．１８ ０．２５
go ０．４１ ０．２７ ０．３０

uniprotenc_２２m － ２．１２ ５４．９３
pubmed ０．７０ １．８２ ０．３４
citeseer － １．９１ ２４．１８

goＧuniprot － ９．０９ ２３９．３４
citeseerx － １８．５７∗ ２５５．２５
citpatents － １５３．８９∗ １５１．５６

表８　构造索引大小k＝７

Table８　Sizeofconstructionindexk＝７
(Mb)

数据集 PLL kＧreach MultiIndex
amaze ０．０９ ０．３２ ０．１４
anthra ０．３０ ０．０６ ０．５７
human ０．９１ ０．０９ １．７８
yago ０．５１ ０．０７ ０．２４

agrocyc ０．３１ ０．０７ ０．５８
nasa ０．２２ ０．１５ ０．２７

xmark ０．２５ ０．３３ ０．２７
ecoo ０．３１ ０．０８ ０．５８
mtbrv ０．２４ ０．０６ ０．４４

vchocyc ０．２４ ０．０６ ０．４４
kegg ０．０９ ０．４４ ０．１４
arxiv ２．６８ ２１．６５ ０．２５
go ０．４１ ０．３０ ０．３０

uniprotenc_２２m － ２．１２ ５４．９３
pubmed ０．７０ １．９６ ０．３４
citeseer － １．９３ ２４．１８

goＧuniprot － ９．３９ ２３９．３４
citeseerx － １８．６５∗ ２５５．２５
citpatents － ２４３．３１∗ １５１．５６
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　　对于citeseerx和citpatents,大规模并不稠密的数据集实

际kＧreach的极小顶点覆盖数非常大,按照原始算法并不能在

有效时间构造出索引,实验时只构造其部分节点覆盖进而将

其扩展到大图,缩短了索引子图规模,牺牲了查询时的效率,
因此实际其极小顶点覆盖的索引子图规模比 MultiIndex要

大很多.后续的实际查询测试中,kＧreach在citeseerx和citＧ

patents的效率要远低于 MultiIndex.

５．５　查询时间

表９－表１１列出了对比算法 PLL 和kＧreach 以及本文

MultiIndex倍增索引的查询时间.

表９　查询时间k＝３

Table９　Timeofqueryindexk＝３
(ms)

数据集 PLL kＧreach MultiIndex

amaze ６．４９ １７．９５ ５．９８

anthra ４．９８ １０．９７ ２．９８

human ６．０６ ９．９１ ２．９９

yago １２．０４ ４１．８８ ６．９９

agrocyc ４．９５ １１．９９ ２．９９

nasa ７．１８ １７．９５ ２．００

xmark ７．９８ １６．９５ ４．０３

ecoo ５．９８ １０．９７ １．９９

mtbrv ４．９９ １１．９７ １．９６

vchocyc ５．９５ １０．９８ ２．００

kegg ６．９５ ２０．９４ ５．０２

arxiv ６７．９３ １１１．７４ １２６．６６

go １４．９６ ３２．９０ １８．９５

uniprotenc_２２m － ２０．９４ ６．９８

pubmed ３８．９０ ６３．８３ ９６．６３

citeseer － ３４．９１ ４０．８９

goＧuniprot － ９９．７７ ６９．７８

citeseerx － ７６９．８７ ２２２．３９

citpatents － ６５３．７８ ４９０．７２

表１０　查询时间k＝５

Table１０　Timeofqueryindexk＝５
(ms)

数据集 PLL kＧreach MultiIndex

amaze ６．４９ １８．９３ ５．９９

anthra ４．９８ １１．９６ ２．９９

human ６．０６ １０．９６ ２．９８

yago １２．０４ ４４．８９ ８．９７

agrocyc ４．９５ １０．９７ ２．９９

nasa ７．１８ １８．９５ ２．９９

xmark ７．９８ １６．９６ ４．９９

ecoo ５．９８ １１．９７ ３．０３

mtbrv ４．９９ １１．９６ ２．９６

vchocyc ５．９５ １１．９７ ３．０３

kegg ６．９５ ２０．９４ ５．９８

arxiv ６７．９３ １１８．６９ １０７６．０９

go １４．９６ ３２．９１ １９．９５

uniprotenc_２２m － ２０．９４ ７．８９

pubmed ３８．９０ ６４．８３ ２３２．３４

citeseer － ３５．９３ ４１．９２

goＧuniprot － ９７．７４ ９０．７６

citeseerx － １２２１．７７ ４２２．８７

citpatents － ４７２８．３２ ２８７４．３１

表１１　查询时间k＝７

Table１１　Timeofqueryindexk＝７
(ms)

数据集 PLL kＧreach MultiIndex
amaze ６．４９ １８．９５ ６．０２
anthra ４．９８ １１．９８ ３．９３
human ６．０６ １１．０１ ２．９６
yago １２．０４ ４５．９１ ８．９８

agrocyc ４．９５ １１．９３ ２．９９
nasa ７．１８ １８．９８ ３．９８

xmark ７．９８ １７．９５ ８．０１
ecoo ５．９８ １１．９７ ２．９９
mtbrv ４．９９ １１．９７ ３．００

vchocyc ５．９５ １１．９７ ３．０４
kegg ６．９５ ２０．９４ ６．０２
arxiv ６７．９３ １１５．７３ ３１０２．７４
go １４．９６ ３１．９５ ２０．９４

uniprotenc_２２m － ２０．９４ ８．９８
pubmed ３８．９０ ５７．８５ ３７０．９１
citeseer － ３５．９０ ４１．８９

goＧuniprot － ９６．７１ ９８．７３
citeseerx － ４２３４．３６ ６７３．１７
citpatents － ３１７６８．１６ ９８２５．９２

如表９－表１１所列,在小规模数据集上,MultiIndex和

PLL及kＧreach的查询时间相差不大.但对于arixv这个异

常稠密的数据集,kＧreach的查询效率要比 MultiIndex快一个

数量级.PLL 算法无法应用于 uniprotenc_２２m 等大的数据

集,其索引无法在有效时间内构造出来.goＧuniprot数据集

上kＧreach和 MultiIndex查询效率是相差不多的.但对于

citeseerx和citpatents,MultiIndex要远好于kＧreach.

结束语　本文针对大图上的k步可达性查询问题中已有

算法大图索引规模较大,查询效率较低,且k值通识性较差的

问题,提出了基于倍增索引的k步可达性查询算法.为了将

问题扩展到大图,提出了在各个生成子图上构建独立索引,降
低索引规模.为避免穷举搜索所有路径,在最短路径树上构

建倍增索引进行k步可达性的判定,并给出关于最短路径树

和倍增索引的相关定理、性质以及证明作为查询算法的正确

性的保证.之后又通过构建不可达索引 FELINE 和 GRAIL
来进行不可达判定的剪枝,并改进了 FELINE 索引的构造算

法,将构造时间降至线性.接着提出倍增索引查询算法,及其

查询算法正确性相关的证明,并分析相关时间、空间复杂度.

最后在１９个真实的数据集上进行实验,验证了倍增索引在

索引构造时间、索引大小、查询时间的高效性.本文提出的倍

增索引实际比较容易扩展至动态图以支持加边、删边操作,只
需对最短路径树的局部分支进行更新,这是本文在实际应用

上的价值体现.
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