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Bevezetés
A jegyzet a programtervező informatikus mesterszak Adatbázisrendszerek elméleti alapjai kurzushoz készült Kiss Attila előadásai és segédanyagjai alapján. 
1. Relációs algebra és SQL
Ide jön a fejezet anyaga. 
Alfejezet címe
Alalfejezet címe
Felsorolások:

· egy

· kettő

· kettő egy

· kettő kettő

Táblázat
	Felsőoktatási intézmény
	Új hallgatók
	Végzős hallgatók
	Változás

	Cedar Tudományegyetem
	110
	103
	+7

	Elm Főiskola
	223
	214
	+9

	Maple Akadémia 
	197
	120
	+77


2. Relációs kalkulusok (DRC, TRC, tartományfügget-lenség, biztonságosság, ekvivalens lekérdező nyelvek) 
Ide jön a fejezet anyaga. 
Alfejezet címe
Alalfejezet címe
Felsorolások:

· egy

· kettő

· kettő egy

· kettő kettő

Táblázat
	Felsőoktatási intézmény
	Új hallgatók
	Végzős hallgatók
	Változás

	Cedar Tudományegyetem
	110
	103
	+7

	Elm Főiskola
	223
	214
	+9

	Maple Akadémia 
	197
	120
	+77


3. Konjunktív lekérdezések, Datalog programok, lekérdezések tartalmazása, nézetek minimalizálása, lekérdezési problémák bonyolultsága
Ide jön a fejezet anyaga. 
Alfejezet címe
Alalfejezet címe
Felsorolások:

· egy

· kettő

· kettő egy

· kettő kettő

Táblázat
	Felsőoktatási intézmény
	Új hallgatók
	Végzős hallgatók
	Változás

	Cedar Tudományegyetem
	110
	103
	+7

	Elm Főiskola
	223
	214
	+9

	Maple Akadémia 
	197
	120
	+77


4. Fuzzy halmazok, fuzzy logika, műveletek kiterjesz-tése, fuzzy adatbázisok, fuzzy relációs algebra, alkalmazási területek
Ide jön a fejezet anyaga. 
Alfejezet címe
Alalfejezet címe
Felsorolások:

· egy

· kettő

· kettő egy

· kettő kettő

Táblázat
	Felsőoktatási intézmény
	Új hallgatók
	Végzős hallgatók
	Változás

	Cedar Tudományegyetem
	110
	103
	+7

	Elm Főiskola
	223
	214
	+9

	Maple Akadémia 
	197
	120
	+77


5. A 3-értékű (igaz, hamis, ismeretlen) logika szakértői rendszerekben, rákövetkezési operátor 2- és 3-értékű esetben, stabil modell, megalapozott modell
Ide jön a fejezet anyaga. 
Alfejezet címe
Alalfejezet címe
Felsorolások:

· egy

· kettő

· kettő egy

· kettő kettő

Táblázat
	Felsőoktatási intézmény
	Új hallgatók
	Végzős hallgatók
	Változás

	Cedar Tudományegyetem
	110
	103
	+7

	Elm Főiskola
	223
	214
	+9

	Maple Akadémia 
	197
	120
	+77


6. Osztott adatbázisok: Bevezetés, architektúrák, darabolás (fragmentálás), sokszorosítás (repli-kálás), 2PC (2 fázisú commit protokoll), Globális és lokális zárkezelés
Ide jön a fejezet anyaga. 
Alfejezet címe
Alalfejezet címe
Felsorolások:

· egy

· kettő

· kettő egy

· kettő kettő

Táblázat
	Felsőoktatási intézmény
	Új hallgatók
	Végzős hallgatók
	Változás

	Cedar Tudományegyetem
	110
	103
	+7

	Elm Főiskola
	223
	214
	+9

	Maple Akadémia 
	197
	120
	+77


7. Osztott adatbázisok lekérdezése, félig-összekapcsolások szerepe, félig-összekapcsolásos program, teljes redukáló, aciklikus hipergráf, jól-definiáltság, GYO-redukció
Ide jön a fejezet anyaga. 
Alfejezet címe
Alalfejezet címe
Felsorolások:

· egy

· kettő

· kettő egy

· kettő kettő

Táblázat
	Felsőoktatási intézmény
	Új hallgatók
	Végzős hallgatók
	Változás

	Cedar Tudományegyetem
	110
	103
	+7

	Elm Főiskola
	223
	214
	+9

	Maple Akadémia 
	197
	120
	+77


8. Teljes redukáló konstruálása aciklikus hipergráf esetén, (R1 join R2 join  ..  join Rn) vetítése Ri-re, az összekapcsolások méretének becslése
Ide jön a fejezet anyaga. 
Alfejezet címe
Alalfejezet címe
Felsorolások:

· egy

· kettő

· kettő egy

· kettő kettő

Táblázat
	Felsőoktatási intézmény
	Új hallgatók
	Végzős hallgatók
	Változás

	Cedar Tudományegyetem
	110
	103
	+7

	Elm Főiskola
	223
	214
	+9

	Maple Akadémia 
	197
	120
	+77


9. Teljes redukáló kiszámítási költsége, (R1 join R2 join  ..  join Rn) vetítése adott attribútumhalmazra és a kiszámítás költsége
A teljes redukáló egy G összefüggő körmentes hipergráfra k hiperéllel könnyen láthatóan 
2 * (k – 1) félig összekapcsolást végez. Továbbá az utolsónak eltávolított élen kívül minden E hiperélnek átvisszük egyszer a vetítését, ahhoz az F hiperélhez, amelyik miatt eltávolítottuk. Ez az átvitel akkor történik, amikor az F := F ⋉ E lépést hajtjuk végre. Később visszaküldjük E-hez egy részhalmazát annak, amit F-nek küldtünk, amikor az E := E ⋉ F lépést hajtjuk végre.


F := F ⋉ E miatt: πF∩E(E)-t küldjük, mérete ≤ |E|


E := E ⋉ F miatt: előzőnek egy részhalmazát küldjük vissza, mérete ≤ |E|
Más közvetítő lépés nincs csak azok, amik az előző módon állnak elő. Tehát a teljes átviteli költség nem haladja meg a kétszeresét a k relációk összegének.


Átviteli költség ≤ 2 * (inputrelációk méretösszege)
 Ezért hát minden összefüggő, körmentes G hipergráfra, a teljes redukáló átviteli költsége lineárisan nő az input mérettel. Ennél egy erősebb állítást is tehetünk: az összesen átvitt adatsorok száma nem nagyobb, mint az input méret kétszerese, k-tól és az aktuális G körmentes hipergráftól függetlenül.


Fixköltség: c0 * 2(k – 1) elhanyagolható, ha G-t fixnek tekintjük. 
Helyi számítás költsége
Most vegyük számba a lokálisan végzett számítások mennyiségét. Egy összekapcsolás különböző módokon végezhető, de a félig összekapcsolás költsége soha nem lesz nagyobb a természetes összekapcsolásénál. Legyen n az adatsorok száma a relációkban, amik össze lesznek kapcsolva.
Ekkor:
n = TR + TS és


R ⋉ S nem indexelt összekapcsolás esetén ≤ n * log(n)

R ⋉ S indexelt összekapcsolás esetén ≤ n
A teljes redukáló végrehajtása során egyik reláció se nő nagyobbra, mint az eredeti mérete és feltesszük, hogy a legtöbb kisebb lesz. Tehát ha I a teljes bemenet mérete, akkor Ο(k * I * log(I)) egy felső határ a teljes redukáló által végzett számítások mennyiségére.


2 * (k – 1) darab ⋉ lépés számítási költsége ≤ Ο(k * I * log(I))
Ha csak a G hipergráfra koncentrálunk, akkor k-t konstansnak vehetjük és ezért figyelmen kívül hagyható. Tehát a számítási munka csak kicsivel nagyobb, mintha lineáris lenne a bemeneti adattal. Viszont ha megengedjük, hogy G és k változzon, akkor nem határozhatjuk meg a munkát k-tól függetlenül, mint ahogy az átviteli költségnél tettük.


Fix G (azaz k is) esetén ≈ I * log(I), azaz nagyjából lineáris

A teljes redukáló befejezésekor, a félig összekapcsolásokat minden redukált relációval átvihetjük egy oldalra. Mivel a relációk nem nőttek, ezért az átviteli költség nem nagyobb, mint I.


átviteli költség félig összekapcsolásokat egy helyre viteléhez ≤ I.
A redukáltak összekapcsolása egy helyen
Ezután lokálisan kell kiszámolnunk az R1, … ,Rk összekapcsolásokat mind a k relációhoz. Ezt a lépést a kimeneti adat méretéhez viszonyítva határozhatjuk meg (U) nem pedig a bemenetiéhez (I). 


U = R1 ⋈ R2 ⋈ … ⋈ Rk mérete, azaz sorainak száma
Az összekapcsolások kiszámolását fordított sorrendben végezzük, mint ahogy a fülek levágását tettük. 


Füllevágási sorrend: R1, R2, … ,Rk

Összekapcsolási sorrend: Ri ⋈ (Ri+1 ⋈ … ⋈ Rk)
A félig összekapcsolásoknál garantáljuk, hogy minden sorhoz legalább egy sor kapcsolható.
Amikor Ri-t az (Ri+1 ⋈ … ⋈ Rk) összetétellel kapcsoljuk, nem tudjuk csökkenteni a reláció méretét, mivel Ri minden adatsora kapcsolódik (Ri+1 ⋈ … ⋈ Rk) legalább egy adatsorával.
Az utolsó részben kapcsolási lépés, ami új értéket rendel Ri -hez, garantálja hogy Ri -nek nincs kimaradó adatsora {Ri+1, … , Rk}-ra nézve.


Rk := Rk ⋉ Rk-1

Rk-1 := Rk-1 ⋉ Rk

így, (Rn-1 ⋉ Rk)-ban Rk minden sorához van kapcsolható sor


így, |Rk-1 ⋈ Rk| ≤ I


|Rk| ≤ U
Ennek következtében egyik közbenső összekapcsolásnak se lehet több adatsora, mint a kimeneti relációnak. Emlékezzünk, hogy más a helyzet ciklikus összekapcsolások esetében (amiket általánosságban nem lehet teljesen redukálni).

indukcióval:


|Ri| ≤ U


|Ri+1 ⋈ … ⋈ Rk| ≤ U


két tábla összekapcsolásának számítási költsége ≤ Ο(U * log(U))


Teljes összekapcsolás költsége: Ο(k * U * log(U))
Tétel: Aciklikus k reláció összekapcsolási költsége (átviteli + számítási)

≤ Ο(k * (I * log(I) + U * log(U))) ≤ Ο(k * (I + U)2)

átviteli költség ≤ Ο(I)
Egy aciklikus összekapcsolás vetítésének kiszámolása
Most vegyük azt az esetet, amikor egy összekapcsolás vetítésünk van és a kapcsoláshoz tartozó hipergráf körmentes. Mivel csak egy vetítésre van szükségünk az összes reláció összekapcsolásáról, a kimenet mérete sokkal kisebb is lehet, mint a relációk összekapcsolásáé, tehát az előbbi kiértékelés, ami az U méretétől függött, jelen esetben nem biztos, hogy alkalmazható. Kiderül, hogy ebben az általánosabb esetben nem tudjuk olyan jól behatárolni a teljes költséget, de még mindig behatárolhatjuk polinominálisan I-ben és U-ban.

Segíthet, ha a kiértékelés algoritmusát (11.38) úgy tekintjük, mint egy körmentes hipergráf elemző fájának építése. Az elemző fában a csúcsok a hiperéleknek feleltethetőek meg és F gyereke E akkor, ha E-t F miatt vágjuk le.
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Példa: Az ábrán bal oldalt lévő hipergráf elemző fája tőle jobbra látható.
A példában, eltávolíthatjuk mind {A, B, C}-t és {B, F}-t {B, C, D} miatt, {D, E, G}-t {C, D, E} miatt és aztán {B, C, D}-t {C, D, E} miatt. Az utóbbi hiperél kerül eltávolításra utolsóként, mint egy speciális esete a füllevágásnak, ezért a gyökérben történik. Vegyük észre, hogy több elemző fa is van ugyanahhoz a hipergráfhoz és bármelyik hiperélt vehetjük a gyökérnek.
Algoritmus: Összekapcsolások vetítése körmentes hipergráf esetén → Yannakakis Algoritmus

INPUT: Egy kifejezést kapunk πX(R1 ⋈ … ⋈ Rk), ahol R1, ... ,Rk relációk sémái egy G körmentes 
hipergráf élei.. Továbbá megkapjuk Ri-khez az ri relációkat, i=1, 2, ... ,k.

OUTPUT: A bemeneti kifejezés alkalmazva a megkapott relációkon.

METHOD: Hajtsuk végre a következő lépéseket:

1. Redukáljunk minden relációt egy teljes redukáló részben összekapcsoló programmal.

2. Hozzunk létre egy P elemző fát G-hez.

3. Vegyük sorra a gyökéren kívül P minden csúcsát, valamilyen lentről felfelé haladó sorrendben (a füllevágás sorrendjében), azaz minden csúcsot az után vegyünk csak, hogy már megvolt mindegyik gyereke. Tegyük fel hogy P azon csúcsát vizsgáljuk, amelyik az R hiperélhez tartozik és ennek a szülője P-ben S. Ekkor a füllevágás során R-t S miatt vágtuk le. Módosítsuk az aktuális S-re vonatkozó relációt a következő szerint:

S := πS ∪ (X ∩ R)(R ⋈ S)
X a G adott attribútumainak halmaza, azaz azok az attribútumok, amikbe a végleges vetítés történik. Vegyük észre, hogy az alapban S, X és R attribútumok halmazait jelölik, míg az összekapcsolásban R és S az aktuális R és S relációkra utalnak, a szokásos jelölés szerint.

4. Vetítsük a P gyökerében lévő relációt az X attribútum halmazra. Ez a lépés akkor kell végrehajtani, amikor a gyökér utolsó gyerekét összekapcsoljuk a gyökérrel a (3)-as lépés során (azaz az utolsó (3)-as lépés). P a gyökér, R az utolsó fül:

P := πX(πP ∪ (X ∩ R)(R ⋈ P))
Az algoritmus lényegi rész a (3)-as pont, ahol az S-hez tartozó relációt sorban összekapcsolunk minden a gyerekeihez tartozó relációval. Minden alkalommal, amikor végrehajtunk egy összekapcsolást, kivetítjük azokat az attribútumokat, amik nincsenek benne S sémájában és X-ben sem. 

Belátható, hogy amennyiben lentről felfelé haladó sorrendben haladunk, miután S-et összekapcsoltuk minden gyerekéhez tartozó relációval, az S-ben lévő reláció értéke megegyezik majd S és összes leszármazottjához tartozó kezdeti relációk összekapcsolásának vetítésével S és S leszármazottainak azon attribútumaira, amik benne vannak X-ben.


S := πS ∪ X’(S ⋈ R1* ⋈ … ⋈ Rm*),

ahol X’ = (X ∩ (R1* ∪ … ∪ Rm*)), azaz X-ből amik szerepelnek a leszármazottak között
Példa:
Tekintsük a következő lekérdezést:
AG(ABC ⋈ BF ⋈ BCD ⋈ CDE ⋈ DEG)
A kezdeti relációk: 
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Kapcsoljuk össze ABC-t BCD-vel:
ABCD := BCD∪{AG∩ABC}(ABC ⋈ BCD)
Mivel: BCD∪{AG∩ABC}=ABCD
Az eredménye:

[image: image4.png]



Következő lépésként ABCD-t kapcsoljuk össze BF-el:
ABCD := ABCD∪{AG∩GF}(ABCD ⋈ BF)
Ha jól megvizsgáljuk, a BF-ben nincs lényeges attribútum, hiszen {AG∩GF}=∅ ezért ez az összekapcsolás kihagyható, és BF relációra nincs szükség (az ilyen gyerek mindig kihagyható).

A lépés eredménye:

[image: image5.png]



A következő lépés ABCD összekapcsolása CDE-vel:
ACDE := CDE∪{AG∩ABCD}(ABCD ⋈ CDE)
Mivel: {AG∩ABCD}=A
Az eredmény:

[image: image6.png]


A következő lépés ACDE és DEG összekapcsolása:
ACDEG := ACDE∪{AG∩DEG}(DEG ⋈ ACDE)
Mivel: {AG∩DEG}=G
Az eredmény:
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A utolsó lépésben pedig vetítés történik AG-re:

A vetítés, vagyis az algoritmus futásának az eredménye:

[image: image8.png]



Az algoritmus műveletigénye
Belátható, hogy Yannakakis algoritmusa kvadratikus az input (I) plusz output(U) méretében. Ehhez szükséges az alábbi lemma:

Lemma: Az algoritmus a 3. lépésben sosem készít 2IU-nál nagyobb relációt.

Bizonyítás:
A bejárt csúcsok szerinti teljes indukcióval belátható, hogy egy S csúcs értéke mindig az alábbi alakú:
S∪Y(S ⋈ S1 ⋈ … ⋈ Sm)
ahol S1..Sm egy olyan C gyerekének a leszármazottjai, ahol már jártunk, illetve az ő összes leszármazottjában is jártunk már.
Y ⊆ X úgy, hogy Y az összes olyan attribútum, ami valamelyik Si-ben benne van, de S-nek nem attribútuma.
Jelölje T a következőt:S ⋈ S1 ⋈ … ⋈ Sm
Ekkor: S∪YT ⊆ ST × YT
Mert Y ∩ S = ∅
Megbecsüljük S∪YT méretét.
ST = S felhasználva, hogy a 3. lépésben a relációk redukáltak, mivel S mérete ≤ I, ezért:
ST ≤ I
Belátjuk, hogy YT mérete ≤ U.
YT = Y(R1 ⋈ … ⋈ Rk)
mivel a relációk redukáltak, ezért T minden sora kapcsolható Ri-k valamelyikéhez.
Y ⊆ X miatt Y(R1 ⋈ … ⋈ Rk) mérete kisebb mint x(R1 ⋈ … ⋈ Rk) mérete ami meg egyezik az U méretével, tehát:
YT ≤ U
Lényegében kész vagyunk, mert tudjuk, hogy :
S∪YT ⊆ ST × YT és
ST ≤ I, illetve 
YT ≤ U
Már csak, azt kell végig gondolni, hogy × mennyire növelheti meg az eredmény reláció méretet az U és I függvényében.

Legyen:
t1, t2 ST , illetve a YT sorainak a száma

m1, m2 ST , illetve a YT rekord mérete.
ST × YT mérete ≤ mint t1t2(m1+m2) ez (felűről becsülve) ≤ 2t1t2m1m2 ≤ 2IU
Tehát beláttuk, hogy S∪YT ≤ 2IU , vagyis az algoritmus a 3. lépésben sosem készít 2IU-nál nagyobb relációt. □
Tétel:
Rögzített X(R1 ⋈ R2 ⋈ … ⋈ Rk) lekérdezésre Yannakakis algoritmus átviteli költsége és futási ideje polinomiális I, U, k paraméterekben (most U = |X(R1 ⋈ R2 ⋈ … ⋈ Rk)|)

Bizonyítás:
1, Ismert:

· Teljes redukáló alkalmazás átviteli költsége: O(I)
· Teljes redukáló alkalmazás kiszámítási költsége: O(k(Ilog(I)+Ulog(U)))
2, Belátható, hogy a teljes redukáló (elemző) fa megtalálási költsége kisebb egyenlő, mint a hiperélek (k) száma szorozva a csúcsok számával.

A csúcsok száma ≤ I, ha nincs üres reláció, ellenőrzésének költsége: O(k), ez elhanyagolható.

A teljes redukáló fa megtalálási költsége: O(kI), ez is elhanyagolható, átviteli költség pedig nincs.

3, A csúcsok bejárása során összesen k-1 relációt kell átküldenünk a szülőjének, ennek átviteli költsége (a fenti lemma miatt) relációnként O(IU), összesen: O(kIU)
Az összekapcsolások során minden input mérete kisebb egyenlő mint 2IU, így egy rendezéses összekapcsolás költsége: O(IUlog(IU))
Összesen: O(kIUlog(IU))
4, Végül X-re kell vetíteni, ennek nincs átviteli költsége, kiszámítási költsége pedig O(IU), ez is elhanyagolható.

Tehát a domináns tagok:

-teljes átviteli költség: O(kIU)
-teljes számítási költség: O(kIUlog(IU))
Mint bizonyítottunk az algoritmus polinomiális mint U, I és k-ra nézve is. □
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