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Kurzfassung.

Die stdndig steigenden Leistungsanforderungen von Datenbank-Anwendungen
kSnnen mit den heutigen Datenbanksystemen nur noch unzureichend bewdltigt
werden. Trotz intensiver Forschungsaktivitdten in jlngster Zeit, insbe-
sondere auf dem Sektor der Datenbank-Maschinen, ist bis jetzt noch kein
richtungsweisender Durchbruch auf dem Weg 2zu allgemeinen, kommerziell
einsetzbaren Hochleistungssystemen erkennbar.

Durch den technologischen Fortschritt im Hardware-Bereich werden nun

Rechenanlagen mit intelligenten Subsystemen verfiighar und wirtschaftlich.

Sie sind der Anstop, das Design einer Teistungsfahigen DB-Architektur neu zu

iiberdenken.

In der vorliegenden Arbeit wird auf der Basis moderner Rechner-Architektur

der Entwurf eines funktional vollstindigen Datenbanksystems vorgestellt,

welches den heutigen und zukiinftigen Leistungsanforderungen besser gerecht
wird.

Die herausragenden Merkmale dieses Entwurfs sind:

- der geschickte Einsatz von intelligenten Subsystemen fiir die Verwaltung
der physischen Datenbank,

- das Prinzip der Mengénverarbeitung bei der Konstruktion der internen
Schnittstellen des Datenbanksystems,

- eine mdglichst frithzeitige Datenfilterung mit dem Ziel, die Datentrans-
porte zwischen Peripheriespeicher und Arbeitsspeicher stark zu redu-
zieren.

Diese Architekturmerkmale und der DBS-Entwurf fihrten zur Entwicklung einer

Reihe von vGllig neuen, sehr effizienten Algorithmen zur Queryauswertung,

die auch fur konventionelle Datenbanksysteme von Interesse sind. Die

Kernidee dabei ist die Berechnung von dynamischen Filtern, welche auf die

Leistungsfahigkeit der intelligenten Subsysteme abgestimmt sind. Schlieplich

wird ein analytisches Modell entwickelt, welches erste Einsichten in die

verdnderten Eigenschaften dieser ODatenbank-Architektur im Hinblick auf

Verwendung/Nutzen von Indexen gibt.
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1. Leistungsmerkmale existierender DB-Systeme.

1.1. Zielsetzung und Grundbegriffe.

Eine der wichtigsten kommerziellen Anwendungen for Computersysteme ist die
Verwaltung von groBen Datenbanken {DBs). Dabei werden stdndig steigende
Anforderungen an das LeistungsvermBgen , die Verfligbarkeit uhd die Sicher-
heit solcher DB-Systeme gestellt. Heutige DB-Systeme auf konventionellen
Rechenanlagen kOnnen diesen erhShten Ansprlichen nur noch schwerlich genfi~
gen. Diese Sachlage filhrte in den vergangenen zehn Jahren zu einer 'intgn-
siven Forschungsaktivitit auf dem Gebiet der Datenbankmaschinen. Dabei ver-
suchte man zumeist, eine Leistungssteigerung durch den Einsatz von speziali-
sierter Hardware zu erzielen, von der man vermutete, dap diese fir die
funktionalen Erfordernisse von DB-Systemen besser geeignet seien als die
konventionelle, ursprlnglich flir wissenschaftlich/technische AufgabeniSsun-
gen konzipierte von Neumann-Architektur. Jedoch haben diese Bemihungen bis
heute keinen entscheidenden Durchbruch auf dem Weg zu wirtschaftlichen
Hochleistungssystemen gebracht. Die Grlinde hierflir sind einmal in den sehr
hohen Kosten fllr die Spezialhardware zu suchen, aber auch in einer nicht
optimalen Konstruktion der internen Schnittstellen des DB-Systems.

Neue Perspektiven er8ffnen sich indes durch zukunftsweisende Tendenzen auf
dem Hardware-Sektor. Die jlngsten Fortschritte in der Entwicklung von
preisglnstiger, leistungsfihiger konventioneller Hardware geben Anlap dazu,
die Probleme beim Design einer leistungsfdhigen DB-Architektur neu zu Gber-
denken.

Forschungsziel dieser Arbeit:

Es soll untersucht werden, wie DB-Systeme aufgebaut sein mlssen, um mit mo-
dernen Rechenanlagen optimal einsetzbar zu sein. Dabei sollen die neuen
Eigenschaften moderner Rechenanlagen gezielt ausgenutzt und die ged3nderten
Kosten- sowie Leistungsfaktoren berflicksichtigt werden. Zugleich seiien die
neuesten Erkenntnisse auf dem Gebiet der Ablaufsteuerung/Yerfligbarkeit fir
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DB-Systeme in wirksamer Weise integriert werden.

Das angestrebte Entwicklungsziel ist eine Hochleistungsarchitektur fir
transaktionsorientierte DB-Systeme, welche den folgenden Randbedingungen
beniligt:

*  Sie soll ein vollstandiges Datenmodell ( wie z.B. das Relationenmodell )
unterstiitzen.

*  Sie soll auch sehr grofe DBs ( z.B. > 10 GBytes ) effizient verwalten
k3nnen.

* Sie soll auch flir sehr komplexe (interaktive) DB-Anfragen ein hohes
LeistungsvermGgen aufweisen.

*  Sie soll in naher Zukunft filir kommerzielle Anwendungen realisierbar
sein.

Anmerkung: Flir spezielle, stark eingeschrinkte DB-Anwendungen existieren

heute schon SpeziallGsungen mit sehr hoher Leistungsfahigkeit. Als Beispiele

hierfiir sind IMS Fastpathl) sowie ACP/PARS2) zu nennen.

Der Inhalt dieser Arbeit ist die Grundlagenentwicklung fiir eine Hoch-

Teistungsarchitektur, welche den gestellten Anforderungen geniigt. Dabei

sollen Architekturprinzipien, Schnittstellenbeschreibungen, neue Auswertungs-

algorithmen und Optimierungskonzepte soweit entwickelt werden, dap auf

dieser Grundlage die Erstellung eines Prototyps einfach mbglich sein sollte;

der Einbau einzelner Optimierungen lokaler Natur bleibt spdteren Weiter-

entwicklungen vorbehalten.

Grundbegriffe bei DB-Systemen.

Als Schliisselkonzept fir die korrekte Verwaltung einer DB, welche von vielen
Benutzern gemeinsam und parallel bearbeitet wird, hat sich der Begriff der
Transaktion erwiesen. Eine Transaktion T besteht aus einer endlichen Folge
von Aktionen (z.B. Lesen, Schreiben) auf den Objekten in einer DB und hat
folgende fundamentale Eigenschaften:
*  Erhaltung der Datenintegritdt:

Wenn T allein auf der DB arbeitet, so transformiert T einen korrekten

1) IMs Fastpath schrankt die Anzahl der Hierarchriestufen auf 1-2 ein ([IMSPF]).

2) AP/PARS erzielt eine Transaktionsrate von etwa 180 Trans/sec fir sehr kurze Trans-
aktionen ([SIWI771).




1.1. Zielsetzung und Grundbegriffe. 3

DB-Zustand in einen neuen korrekten Zustand.
*  Atomares Yerhalten:
Entweder alle Aktionen von T werden erfolgreich durchgeflhrt (Commit),
oder - im Fehlerfalle3) - alle bisherigen Xnderungen des DB-Zustands
durch T werden rlickgingig gemacht (Back up).
*  Dauerhaftigkeit:
Die Xnderungen von T im Falle eines erfolgreichen Commits sind immun
gegen nachfolgende Fehler.
Eine ausflihriiche Diskussion des Transaktionskonzepts ist z.B. in [GRAY77]
zu finden. '
Die DB-Benutzer bearbeiten die DB mittels Transaktionen. Das Datenbank-
verwaltungssystem (DBMS) ist verantwortlich fUr die Realisierung der
DB-Retrievalanfragen sowie DB-Enderungsauftrdge unter Einhaltung der
genannten Transaktionseigenschaften. Dabei hat das DBMS - neben vielen
weiteren Aufgaben wie Zugriffsschutz, Optimierung von Anfragen, Reali-
sierung externer Benutzersichten, etc. - zwei wesentliche Mechanismen
bereitzustellen: '
{a) Recovery-Mechanismen, um die Eigenschaften des atomaren Verhaltens und
der Dauerhaftigkeit zu garantieren.
(b) Synchronisationsmechanismen (Concurrency Control), um Inkonsistenzen

bei der Parallelausflihrung von Transaktionen vermeiden zu kdnnen.
Flir eine detaillierte Beschreibung verweisen wir wieder auf [GRAY77], des-
gleichen setzen wir eine VYertrautheit mit den drei wichtigsten Daten-
modellen flr DBs - hierarchisch, netzwerkartig (Codasyl), relational -
voraus (siehe z.B. [ULLM80]).

1.2. Konventionelle DB-Systeme.

Eine ausgezeichnete Ubersicht fber den prinzipiellen Aufbau von konven-
tionellen DB-Systemen und von DB-Systemen, welche eine sogenannte
DB-Maschine enthalten, ist in [DATE82] zu finden. Beginnen wir die Diskus-
sfon mit den kommerziell im Augenblick fast ausschlieplich eingesetzten

3) 2.8., wern der Benutzer die Transaktion abbricht.
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sogenannten konventionellen DB-Systemen.

Host-Computer 1/0-Subsystem
A\
' Y
Platten-Controller Platten (evt. mehrere
DBMS Kanal —3 ( Laufwerke)
DB

Abb. 1.1: Struktur eines konventionellen DB-Systems.

Die charakteristischen Merkmale eines solchen DB-Systems sind dabei wie

folgt:

*  Der Host-Computer ist ein "General-Purpose”-Rechner.

*  Das DBMS liegt vollstdndig im Host.

* Die Schnittstelle zwischen DBMS und I/0-Subsystem ist relativ niedrig,
typischerweise auf der Ebene von ‘Lies-Block', 'Schreibe-Block'.

* Die physische DB ist auf den Platten abgespeichert, bei denen es sich
i.a. um Magnetplattenstapel mit einem beweglichen Lese/Schreibkamm
sowie maximal einem aktiven Lese/Schreibkopf handelt (konventionelle
Plattenlaufwerke).

BekanntermaPen besteht eine groPe semantische Liicke zwischen der Funk-

tionalitdt soicher konventioneller 1/0-Subsysteme und den Erfordernissen von

DB—Auftré'gen“ » welche komplexe Suchanfragen beinhalten. Diese Diskrepanz

hatte notwendigerweise Auswirkungen auf die Datenzugriffskomponenten des

DBMS in der Form einer extensiven Verwendung von Zeigern, z.B. Indexbiume,

Hashing, invertierte Listen, AdrePketten, usw.. Die Folge davon ist ein

navigierendes Zugriffsverhalten (bei Codasyl-DBs und hierarchischen DBs

bereits an der Benutzerschnittstelle, bei relationalen DBs durch das DBMS),
welches ungeachtet des betreffenden verwendeten Mechanismus i.a. mehrere

Plattenzugriffe zur Erledigung eines Satz/Tupel-Zugriffs bewirkt. Da der

Aufbau von Codasyl- sowie hierarchischen DB-Systemen gut bekannt ist

4) Man vergleiche etwa DB-Anfragen wie "Gib mir alle Sitze mit Schiiissel = ‘ABC'* mit der
typischen Lies-Block Schriittstelle konventioneller 1/0-Subsysteme.
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wollen wir darauf nicht ndher eingehen und nur den DEKS-Aufbau des
relationalen SystemR ([ASTR76]) kurz skizzieren.

Transakticnen in deskriptiver
Sprache, z.E. SGL

e
r—]“ ] il—— «— Relaticnal Lata Interface {RDI)
DBMS ROS

im
~ .
Host RSS Relational Storage Interface (RSI)

Abb. 1.2: DBMS-Struktur von SystemR.

Die fOr uns hier wesentlichen globalen E'igenschaften von SystemR sind die

folgenden:

* RDI bildet eine Schnittstelle flir deskriptive DB-Anfragen, das RDS
{Relational Data System) bildet diese auf RSI-Operatoren ab.

* RSI ist eine 1-Tupel-Schnittstelle, das RSS (Relational Storage System)
realisiert den Zugriff auf ein gewiinschtes Tupel unter Verwendung von
Zeigern {Indexes, Links, Segmentscans).

Eine Strukturierung des DBMS in analoger Weise , Datenzugriffssystem hat

eine 1-Tupel-Schnittstelle, ist bei einem weiteren bekannten Vertreter

dieser Klasse, n3mlich INGRES ([STON76]) zu finden. Auf die Leistungs-

fa3higkeit existierender konventioneller DB-Systeme wird in Kap. 1.4)

eingegangen werden.

1.3. Backend-Systeme.

Um die gegenwdrtigen und zukiinftigen Leistungsanforderungen an 'General-
Purpose'-DB-Systeme besser erfiillen zu kdnnen, sind in den letzten Jahren
verschiedene Yorschldge fir leistungsfihigere Architekturen gemacht worden.
Fiir die Kommunikation Benutzer-Host ist der Begriff des Front-
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end-Prozessors eingefllhrt worden mit der Absicht, Antwortzeiten und
Durchsatz zu verbessern, indem man terminalorientierte Operationen aus dem
Host auslagert und einem speziellen Terminal-Controller Ubertradgt. Bei
DB-Anwendungen jedoch, insbesondere bei interaktiven Querysystemen mit
komplexen Suchanfragen, liegt der Systemengpap oft auch in den langsamen
Zugriffen zu den DB-Platten5) . Eine weitere Moglichkeit, die konven-
tionellen Rechenanlagen - welche ursprilinglich fiir rechenintensive numerische
Anwendungen konzipiert wurden - fiir DB-Anwendungen leistungsfihiger zu
machen, ist somit offenbar die Einrichtung von DB-Pufferbereichen
(DB-Cache) im Host-Arbeitsspeicher, um im Falle einer vorhandenen Lokalitat
bei Datenzugriffen Plattenzugriffe einsparen zu kdnnen. Als Sekundireffekt
fliihrt die niedrige I/0-Schnittstelle zu einer hohen Prozessorbelastung im
Host, sodap man die CPU-Leistung des Hosts durch die Einflihrung von Multi-
prozessorsystemen zu erhdhen versuchte.

A1l diese MaPnahmen sind zwar Schritte 1in die richtige Richtung, 3ndern
jedoch nichts an der flir DB-Anwendungen zu niedrigen Schnittstelle zum
1/0-Subsystem. Um diese angesprochene semantische Liicke und die damit
verbundenen potentiellen Systemengpdsse prinzipiell zu verringern, sind als
Gegenstiick zur Frontend-L3sung verschiedene sogenannte Backend-Systeme
vorgeschiagen und zum Teil auch implementiert worden.

Anmerkung: Backend-Systeme fiir DB-Anwendungen werden hdufig auch als
Datenbankmaschinen bezeichnet.

Die grundlegende Idee dabei ist die Auslagerung des ganzen DBMS oder eines
Teils davon auf einen intelligenten gewidmeten Rechner, den Backend, welcher
das Durchsuchen der Platten effizienter ausfiihren kann. Eine allen
Backend-Prozessoren gemeinsame Eigenschaft ist dabei, ein gewiinschtes
Datenobjekt zu lokalisieren ({eine Funktion, welche vorher von der CPU
durchzufiihren war) und dann nur noch das gewiinschte Datenobjekt an den
Host-Computer 2zu Ubertragen. Dieses Vorgehen zur Uberbrﬁckung der
semantischen Liicke zieht nun einige prinzipielle Auswirkungen nach sich.

Als potentelle Yorteile sind zu nennen:

*  Parallele Verarbeitung im Host und Backend ist mdglich.

5) pas Verhaltnis Hauptspeicherzugriffszeit : Plattenzugriffszeit betrigt etwa 1 : 105,
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* Effizienteres Arbeiten durch einen spezialisierten Backend.

Um Nachteile zu vermeiden, ist folgendes zu beachten:

* Gefahr eines unbalanzierten Gesamtsystems, da Systeme mit gewidmeten
Prozessoren weniger flexibel in der F3higkeit sind, die Arbeitslast zu
verteilen, als es bei einem zentralen Host-Computer der Fall ist.

*  "0ffloading Theorem":

Um die Auslagerung von DBMS-Funktionen auf einen Backend kosten-
effektiv zu machen, solite der ausge'lagerte Arbeitsaufwand signifikant
gr8per sein als der erforderliche Kommunikationsmehraufwand.

Die nachfolgend vorgestellten Backend-Systeme unterscheiden sich in der
Backend-Hardware sowie 1in der Funktionalitit des Backends (Anteil des
ausgelagerten DBMS, Schnittstelle zum Backend).

Spezielle Backend-Systeme.

(1) Gewidmeter konventioneller Backend.

Diese Architektur zeichnet sich dadurch aus, dap das gesamte DBMS in den
Backend ausgelagert ist, welcher selbst im wesentlichen ein konventioneller
Rechner ist (mit flir DB-Anwendungen besser geeignetem Betriebssystem). Der
Host-Computer Ubernimmt hierbei nur noch Frontend-Funktionen. Die
Beschreibung von ersten implementierten Prototypen dieser Art ist z.B. in
[MARY80] zu finden. Ein gemeinsamer Nachteil all dieser Backend-Systeme,
wie z.B. XDMS von Bell, war die flr heutige Codasyl-Systeme typische
niedrige get next-Schnittstelle zum Backend. Darin dlrfte auch der Grund zu
suchen sein, dap keines dieser fruhen Backend-Systeme zur kommerziellen
Anwendung gelangte. Der gewidmete konventionelle Backend IDM500 mit einer
relationalen Schnittstelle {ganze Query in deskriptiver Sprache) wurde 1982
von Britton Lee auf den Markt gebracht. Diese DB-Maschine IDM500 verwendet
in ihrer Standardversion Zeiger zum Lokalisieren von Daten (konkret
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B-Baume)}, optional kann assoziative Plattenhardware6) dazugeschaltet
werden. Mit dieser Ausbaustufe soll die IDM500 eine Transaktionsrate von
20-30 Trans/sec bewdltigen (siehe [DATES82]).

(2) Assoziative Platten als Backend.

Bei dieser pB-Architektur wird nicht das gesamte DBMS aus dem Host
ausgelagert, sondern zumeist nur die Funktionen, weiche flir das assoziative
Suchen verantwortlich sind. Die Grundidee ist dabei wie folgt:

* Zwischen Host und DB-Platten wird Hardware-Suchlogik eingebaut, um
Daten filtern zu k3nnen wihrend sie von der Platte’) gelesen werden.

* Die Verwendung von Zeigern (Indexen) soll Uberfilissig werden ({oder
zumindest reduziert werden). Dazu ist es notwendig, da das
physisch-sequentielle Ausiesen der DB von den Platten beschleunigt wird.

Dementsprechend lassen sich assoziative Platten klassifizieren hinsichtlich

der Auslesegeschwindigkeit und der entsprechenden Funktionalit3t der Such-
logik:

(a) Processor-Per-Track (PPT)

Diese Klasse zeichnet sich dadurch aus, dap jede Plattenspur iber ihren
eigenen gewidmeten (Mikro-)Prozessor verfiigt. All diese Prozessoren kdnnen
diesselbe Suchoperation parallel ausfiihren, sodap ein gesamter Platten-
stapel in einer Umdrehung durchsucht werden kann. Damit kann auf die
Verwendung von Indexen ganzlich verzichtet werden.

Als typischer Vertreter dieser Klasse ist das DB-System RAP (Relational
Associative Processor, [0ZKA77]) von der Universitit Toronto zu nennen. Fir
die Implementierung der assoziativen PPT-Platten wurde eine entsprechend
ausgebaute Variante von Festkopfplatten verwendet. Die Suchlogik umfapt die
komplette Relationenalgebra, d.h. auch komplexe, nmicht lineare Operationen
wie Join sind hardwarem'a'pig implementiert.

6) welche einen Spezialprozessor - den sogenannten Accelerator- mit 10 MIPS enthalten sofl.

7} Platte ist dabei als Samelbegnff fir permanente Speichermedien wie Magnetplatten,Blasen-
speicher LCDs,... 2u verstehen
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(b) Processor-Per-Surface (PPS)

Die PPS-Klasse kann als ein ausgebautes Plattenlaufwerk angesehen
werden,weiches einen beweglichen Lese/Schreibarm besitzt, welcheér aber flr
Jede Plattencberfliche einen aktiven Lese/Schreibkopf besitzt, sodaB ein
ganzer Zylinder in einer Umdrehung ausgelesen werden kann. Ein bekannter
Vertreter hierfiir ist die Datenbankmaschine DBC ([BANE78]) von der
Universitdt Columbo/Ohio, welche - neben weiterer Spezialhardware - ein
solches PPS-Gerdt enthdalt. Um die Anzahl der auszulesenden Zylinder zu
reduzieren, verwendet DBC Indexe auf Zylinderbasis. Ebenso.wie bei RAP
umfaBt die Schnittstelle zum DBC die komplette Relationenalgebra.

(c) Processor-Per-Disk (PPD)

PPD-GerSte verwenden konventionelle Platten mit einem Prozessor zwischen
Host-Computer und Platten, welcher nicht relevante Daten eliminfert. Als
Beispiel hierflir ist die IDM500 zu nernen, welche intern den Spezial-
prozessor 'Accelerator' optional als Filter vor alle Plattenlaufwerke
schalten kann. VYergleichend wollen wir festhalten, dap physisch-sequen-
tielles Lesen langsamer ist als bei PPS und PPT; ebenso mup der einzige
Filterprozessor {iber eine enorm hohe MIPS-Rate verfiigen,um mit allen
Platten Schritt halten zu kdnnen.

Host-Computer Platten- Platte;
baw. Controller
gewidmeter Filter-
konventioneller Prozessor
Backend Plattey

~——
konventionell

Abb.1.3: Struktur eines PPD-Backends.

(d) Multi-Processor-Cache (MPC) v
Diese Klasse unterscheidet sich betrichtlich in puncto Zielsetzung. Bei den
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PPT-, PPS-, und PPD-Architekturen handelt es sich im wesentlichen um
SIMD-Architekturen (SIMD = Single Instruction Multiple Data). MPC-Systeme
verfolgen das Ziel einer MIMD-Architektur (MIMD = Multiple Instruction
Muitiple Data), um die Parallelitit bei der Queryauswertung steigern zu
konnen.

Host-
Computer
Platten
c1 Platten- :
= - Controller
Rest- . DB
DBMS | -
Cm

\_._.V__.___J

Prozessoren konventionell
Verbindungs- Cache-
gerdt Seitenrahmen

Abb.1.4: Struktur eines DB-Systems mit MPC-Backend.

Die Eigenschaften dieser Architektur wollen wir kurz anhand des Systems
DIRECT ([DEWI79]) von der Universitit Wisconsin erliutern. Jeder der
Prozessoren Pi soll Zugriff auf jede Cache-Seite Cj haben. Deshalb mup das
Yerbindungsgerdt eine Art Kreuzschienenschalter (crossbar switch) sein.
Auperdem sol1 jedes Cj von mehreren Prozessoren gleichzeitig gelesen werden
kdnnen. Diese Anforderungen bedingen jedoch die Konstruktion von teurer
Spezialhardware, will man Engpdsse beim Cachezugriff vermeiden. In DIRECT
wurde aus Kostengriinden anstelle eines allgemeinen Crossbar Switch ein
spezieller Multiport-Speicher (flir bis zu 8 Prozessoren) gebaut; die
Cache-Seiten senden dabei stdndig ihren Inhalt an die angeschlossenen
Prozessoren. DIRECT verwendet keine Indexe, sondern liest Relationen
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sequentiell von den Platten {wenn benBtigte Teile nicht im Cache sind). Ein
weiteres schwieriges Problem bei MPC-Architekturen ist das Problem der
Synchronisation der einzelnen Prozessoren (Botschaften~Overhead!). Schiiep-
lich ist noch zu erwdhnen, dap DIRECT iiber eine hohe Schnittstelle zum
- MPC-Backend verfligt, die sogenannten Querypakete, jedoch ({ber die
Standard-Blockschnittstelle zu den DB-Platten.

1.4. Zusammenfassung des heutigen Stands der Technologie fOr DB-Systeme.

In diesem Abschnitt soll nur in komprimierter Form auf diejenigen
Architekturaspekte eingegangen werden, die fOr die weiteren Uberlegungen von
entscheidender Bedeutung sind8) .

Konventionelle DB-Systeme:

Diese DB-Systeme simulieren den assoziativen Datenzugriff durch einen
adressierten Zugriff und legen dazu aus Effizienzgriinden umfangreiche und
komplizierte Hilfsstrukturen {z.B. Indexe} an. Das luft darauf hinaus,dap,
trotz der niedrigen 1/0-Schnittstelle, diese Systeme gelegentlich zu einem
CPU-Engpaﬁ tendieren. Dap die angesprochene semantische Liicke durch die
Yerwendung von Zeigern nur notdirftig Uberbrickt wird, sieht man z.B. auch
daran, dap selbst hochgeziichtete Codasyl- oder hierarchische DB-Systeme
{wie IMS) iiber relativ bescheidene Transaktionsraten nicht hinauskommen$) .
Dies ist zum Teil auch dadurch bedingt, daf diese benGtigten Hilfsstruk-
turen eine aufwendige Steuerung, Optimierung und dynamische Wartung
erfordern. Darliber hinaus missen die existierenden DB-Systeme mit vermut-
lich viel zu kleinem Arbeitsspeicherbereichen auskomman, was zu einer
komplizierten Pufferverwaltung und zu intensivem Datenaustausch zwischen
DB-Pufferbereich und DB-Platten (bei zu kleinen Transporteinheiten) fiinrt.
Ein weiterer typischer Engpa liegt somit beim I/0-Subsystem, da sehr viele,

8) Welche Implementierungsprobleme bei Prototypen wie 2.B. INGRES auftreten kimmen, kamn man
in [STONBO] nachlesen.

9 s asf einem grofen IBM-Rechner der NB-Klasse schafft etwa 10-15 Trans/sec bei einer
Transaktionspfadlinge von 105 Instruktionen und 7-10 1/0s pro Transaktion ([KINGR0]).
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einzeln angestofene Transpo'rte einzelner Seiten auftreten. Dies fiihrt, neben
der erwdhnten komplizierten DBMS-Steuerung, auch zu einer sehr schlechten
Ausnutzung der eigentlichen Transportleistung heutiger Peripherie-
speicherl0) . Als Sekundirphinomen, welches den I/0-Engpap oft Gberdeckt,
ist meist auch eine hohe Prozessorbelastung der Host-CPU(s) zu beobachten.
Dies ist eine Folge der fiir DB-Anwendungen ungeeigneten Betriebssystem-
schnittstelle heutiger Rechner, da I/0-Unterbrechungsbehandlungen sehr
teuer sind. Ein weiterer Ineffizienzfaktor ist in den verwendeten Synchroni-
sationsverfahren zu suchen. Heutige Systeme verwenden unnitig restriktive
Sychronisationsverfahren, welche als veraltet angesehen werden missenll)
Dasgleiche gilt fiir Verfahren zur Sicherung (Logging) und Wiederanlauf
(Recovery, Restart). Die heute verwendeten Verfahren fiir Sicherung und
Wiederanlauf wirken sich stdrend auf die Transaktionsverarbeitung aus und
missen ebenso als veraltet beurteilt werdenl2)

Backend-Systeme:

Die jiingsten Fortschritte in der Mikroelektronik haben den praktischen
Einsatz von assoziativen Platten filir PPT- sowie PPS-Systeme ermdglicht,
Jjedoch auf Kosten eines 6-7 mal so hohen Preises wie fiir konventionelle
Platten ([DATE821)13) | auch fir MPC-Systeme ergeben sich ziemlich hohe
Kosten aufgrund der bendtigten Spezialhardware. Ein weiterer Einwand gegen
MPC-Systeme besteht darin , dap sie ein groPes Cache vermutlich auch nicht

besser ausnutzen kdnnen als konventionelle DB-Systeme dazu in der Lage
waren.

Zusammenfassende Bewertung:
Trotz intensiver Anstrengungen ist mit den bis jetzt vorgeschlagenen
Backend-Systemen fir DB-Anwendungen noch kein entscheidender Durchbruch in

10)ge kagrflgnxal DB-Suchanfragen auf sehr grofen DBs wird sich dieser EngpaB somit noch weiter
verscharfen.

WEGr bessere Verfahren siehe [BAHREO].
12)¢5r bessere Verfahren siche [ELHAGZ].

Blaus diesem Grund sind PPT-Systeme fir grope DBs nicht geeignet; z.B. ist RAP in seiner
Basisversion auf 10 MBytes beschrankt.
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Richtung wirtschaftlicher Hochleistungssysteme gelungen. Was die effiziente
Implementierbarkeit der drei Datenmodelle (hierarchisch, Codasyl, relational)
betrifft, so lassen sich folgende Schlupfolgerungen ziehen:

(a)

(b)

Aufgrund der satzweisen navigierenden VYerarbeitungsform von
hierarchischen sowie Codasyl-DBs ist auch in Zukunft hier keine
weitere wesentliche Leistungssteigerung durch den Einsatz spezieller
DB-Maschinen zu erwarten.

Die Effizienz existierender Implementierungen des Relationenmodells
mittels eines konventionellen DB-Systems ist zwar im Augenblick noch
geringer als die flir Codasyl- bzw. hierarchische Systeme erzielbare
Leistungsfihigkeit. Aber die in [KING80] prdsentierten Studien deuten
darauf hin, dap relationale Systeme mittels einer konventionellen
DB-Architektur mit einer verniinftigen Leistungsfahigkeit implemen-
tierbar sind und dap ‘exotische' Hardware keine Voraussetzung fir
relationale Systeme ist. Diese Einschdtzung in [KING8O] wollen wir
aufgreifen und darliberhinaus die Behauptung aufstellen, dap Spezial-
hardware auch keine Voraussetzung fiir relationale Hochleistungs-
systeme ist.
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2. Basisentwurf einer leistungsfapigen DB-Architektur.

2.1. Allgemeine Entwurfskriterien flr Hochleistungs-DB-Architekturen.

Transaktionsorientierte DB-Systeme mit sehr hoher Leistungl4) gind prin-
zipiell durch den Einsatz von besserer Hardware (schnellere Prozessoren,
grope und schnelle Speicher, leistungsfdhige Kandle, etc.) sowie durch eine
mdglichst hohe Parallelitdt bei der Transaktionsverarbeitung erreichbar. Die
Verwendung von schnellerer und spezialisierter Hardware alleine gibt jedoch
noch keine Garantie flr einen erhShten Transaktionsdurchsatz oder flir
kiirzere Antwortzeiten, wie die Diskussion iber existierende DB-Maschinen
angedeutet hat. Die Ursache daflir ist in Engpdssen zu suchen, die durch
eine vorgegebene Systemarchitektur erzeugt werden (z.B. zu niedrige, satz-
orientierte Schnittstellen 2wischen Host und Backend).
Folglich sind bei der Konstruktion eines DBMS folgende Probleme im
Zusammenhang zu 18sen:
(Probll)  Zerlegung des komplexen DBMS in funktionale Teilsysteme mit
geeigneten Schnittstellen.
(Probi2)  Auswahl geeigneter Hardware und eine geeignete Abbildung der
Teilsysteme auf diese Hardware.
Bei diesen Bestrebungen nach einer ganzheitlichen Systemkonzeption im Sinne
eines optimalen Zusammenspiels von Hardware- und Softwarekomponenten
missen im einzelnen folgende Aspekte berlicksichtigt werden:

(A) Geeignete Wahl von Schnittstellen zwischen Teilsystemen:

Wie die Diskussion Ober die Nachteile einiger existierender DBMS
offengelegt hat, kann sich die navigierende Einzelverarbeitung von
Sdtzen/Tupeln nachteilig auf das Gesamtleistungsvermdgen auswirken.
Deshalb sollte ein Ziel einer Neuentwicklung eines DBMS sein, daf

8)yir wollen nochmals dareuf hinweisen, mp wir ein DBMS fir ein vollstindiges, micht einge-
schrinktes Datenmodel] konstruieren wol
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(8}

(c)

effizient  implementierbare  mengenorientiertel®)  Schnittstellen
zwischen Teilsystemen vorhanden sind, wo es sinnvoll ist. Diese

wlnschenswerte Eigenschaft ist insbesondere auch im Hinblick auf
Backend-Architekturen zu sehen, wo es wichtig ist, dap der Anteil der
Arbeitslast, welcher an einen Backend deligiert werden kann, signi-
fikant gr8Ber ist als der verursachte Kommunikationsmehraufwand.
Zerlegungsprinzipien zur Definition von geeigneten Teilsystemen:

* Das DBMS sollte so konzipiert werden, dap es in einfacher und
billiger Weise mdglich ist, separate und autonome Rechenleistung
zwischen die physische DB und der Benutzerumgebung zu legen.

* Das permanente Speichermedium fOr die physische DB sollte ein
glnstiges Preis/Leistungsverhfltnis aufweisen und solite Uber eine
flr die meisten praktischen Anwendungen ausreichende Speicher-
kapazitdt verfiigenl6) .

*  Reduktion von zu transportierenden Datenmengen (Datenfiiterung):
Zwischen den einzelnen Teflsystemen sollten nur relevante Daten
Ubertragen werden. '

* Das Teilsystem, welches flr die permanente Speicherung der
physischen DB verantwortlich {ist, sollte mbBglichst autonom
arbeiten kBnnen und eine eigenstindige Kontrolle {ber die
effiziente Belegung des DB-Speichermediums auslben.

*  Das Zusammenspiel der Teilsysteme solite so geregelt sein, dap die
Zuverldssigkeit und Verfligharkeit des Gesamtsystems nicht ver-
mindert wird.

Abbildung auf die Hardware:

Sowohl bei der Definition der Schnittstellenoperatoren von Teil-
systemen als auch bei der Auswahl der Hardware, auf der die betref-
fenden Teilsysteme ablaufen, ist auf eine effiziente Realisierbarkeit
zu achten. Insbesondere solite sichergestellt sein, dap die zu
verwendende Hardware eine effiziente Implementierung von komplexen
DB-Basisoperationen gestattet. Ferner ist zu berlicksichtigen, dap der

ls)humimﬂm st dabei als Gegensatz au Satz/Tupel-Schnittstellen 2u verstehen.
16)piese Forderung schlieft z.B. Festkopfplatten aus.
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potentielle Parallelismus mehrerer Prozessoren flr eine echtel?)
Parallelverarbeitung bei der Transaktionsabarbeitung ausgenutzt werden
kann.

Die Fa3higkeit, einzelne Standard-DB—Operationen18) effizient ausfithren 2u
k8nnen, ist jedoch in keiner Weise ausreichend fiir eine hGhere Leistung noch
fOr ein kommerziell lebensfdhiges DB-System. Das Ziel einer Neuentwicklung
mup vielmehr ein funktional vollstdndiges Design fiir ein DBMS sein, in dem
alle Systemkomponenten (Software und Hardware) harmonisch (synergistisch)
zusammenarbeiten. Die Beurteilung eines Systementwurfs mup sich dann mit
allgemeinen Problemkreisen wie Verflgbarkeit, Zuverlissigkeit, Erweiter-
barkeit und Leistungsfdhigkeit bei der Transaktionsabarbeitung beschdftigen.
Bei der zentralen Frage des effizienten Zusammenspiels der einzelnen
DBMS-Teilsysteme zur Realisierung des Transaktionskonzepts darf man sich
Jedoch auf keinen Fall darauf beschrinken, das DBMS einzig und allein auf
eine hohe Retrieval-Leistungsf3higkeit zu konzipieren und andere wichtige
Aspekte wie Backup und Recovery beim Systementwurf in der ersten Phase
erst einmal auszuklammern. Vielmehr ist ein vollstdndiger Systementwurf zu
erarbeiten, der es erlaubt, spezielle DBMS-Aufgaben wie Retrieval, Updates,
Backup und Recovery, Synchronisation paralleler Transaktionen, Query-
optimierung, DB-Restrukturierung, Systemtuning u.a. gleichzeitig effizient
zu 13sen.
Neben diesen allgemeinen Erwdgungen sind fiir die Beurteilung eines vor-
liegenden Systementwurfs folgende konkreten Aspekte primir von Interesse:
- Reduziert die Systemarchitektur die Gefahr flr die beiden hiufigsten
Engpdsse in bestehenden DBMS, ndmlich 1/0-Engpap und CPU-Engpaf?
~ Wie hoch sind die (zus3tzlichen) Hardwarekosten fiir die vorliegende
Architektur, und wie aufwendig ist die Konvertierung von einem
bestehenden konventionellen DBMS in die neue Architektur (evolutiondr
oder revolutiondr)?

17)1m Sinne von gleichzeitiger Bearbeitung (im Gegensatz zum Multiplexing von Transaktionen bei
1-Prozessorsystemen).

18)yie z.B. Restriktion oder Prajektion in der Relationenalgebra
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2.2. Grobstruktur der newen DB-Architektur.

Der Neuentwurf eines leistungsf3higen 'General-Purpose'-DB-Systems sollte
sich stark am kommerziellen Hardware-Angebot orientieren, und zwar sowohl
an der Funktionalitdt als auch am Preis/Leistungsverhdltnis der momentan
oder in naher Zukunft verfligharen Hardware. Als relevante technologische
Entwicklungen bei Rechenanlagen, welche flir die Konzipierung einer
zukiinftigen, kommerziell einsetzbaren Hochleistungs-DB-Architektur von
Bedeutung sind, sind die folgenden Bereiche zu nennen:

(HW1)  Grope Arbeitsspeicher {AS):
Rechner werden in nichster Zukunft mit wesentlich gr8Berem AS
ausgestattet werden kBnnen. Angeklindigt sind zur Zeit bereits
Rechner von IBM und Fujitsu mit 32 MBytes bzw. 128 MBytes AS-Kapa-
zitdt.

{HW2)  Schnelle Magnetplatten mit groPer Kapazitdt:
Die Speicherdichte von konventionellen Magnetplattenspeichern hat
sich in den letzten Jahren enorm erhBht, sowohl bzgl. der Speicher-
dichte als auch bzgl. der Anzahi von Spuren pro Plattenoberfldche.
Derzeit verflighar sind Plattenlaufwerke mit ca. 40 MBytes pro Ober-
flache und ca. 700-800 MBytes pro Laufwerk (etwa die IBM 3380).
Das erlaubt, den Hintergrundspeicher flir die langfristige Daten-
haltung einer modernen Rechenanlage im Umfang von z.B. 10 GBytes
mit 15 Plattenlaufwerken zu realisieren. Solche Standardplatten
werden somit auf lange Zeit das dominierende Speichermedium flr die
physische DB sein. {Blasenspeicher und CCDs werden nur vereinzelt
zum Einsatz kommen.)
Weitere Eigenschaften der schnellen Platten:
Um Information von efner Platte in den AS transportieren zu kBnnen,
mOssen in einem konventionellen DBMS19) sehr hiufig Bewegungen des
Lese/Schreibarms vorgenommen werden. Diese VerzBgerungen und Tot-

19)pie Transporteinhedt ist i.a. ein Block von 1-4 KBytes.
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(HW3)

(HW4)

(HW5)

zeiten machen den bei weitem gr8ften Zeitaufwand fiir 1/0s von der
Platte in den AS aus; typische Werte liegen bei 30-50 msec. Die
hohen Positionierungszeiten sind durch die Eigenschaften mecha-
nischer Teile bedingt, und es ist nicht absehbar, daf auf diesem
Gebiet wesentliche technologische Fortschritte erzielbar sind.
Aufgrund der sich st8ndig erhShenden Speicherdichte pro Spur
zeichnen sich somit zwei Eigenschaften ab, ndmiich
* der Zugriffsengpap fir Random-Plattenzugriffe wird immer
akuter,
*  physisch-sequentielles Plattenlesen wird stindig schneller
werden.
Hohe Ubertragungsraten:
Infolge der hGheren Speicherdichte der neuen Platten ergibt sich
beim physisch-sequentiellen Lesen eine hBhere Datenrate, welche vom
Platten-Controller iber den Kanal in den AS ibertragen werden muf.
Fortschritte in der Kanaltechnologie ermdglichen es, dap die Trans-
portleistung zwischen Controller und AS mit der Datenrate der neuen
Platten Schritt halt (IBM 3380: ca. 3MBytes/sec).
Preisglinstige, leistungsstarke Mikros:
Heutzutage werden billige und leistungsstarke Mikro-Computer von
einer Vielzahl von Herstellern auf dem DV-Markt angeboten. Dabei
ist auch hier ein Ende der Tendenz ‘mehr Leistung flr weniger Geid'
nicht abzusehen. Beispielsweise kostet ein Motorola 68000 mit einem
1 MIPS General-Purpose -Prozessor samt RAM-Speicher momentan ca.
40005.20) solche oder 3hnliche Mikros kdnnen zu einer funktionalen
Aufrilistung von Platten ('intelligente Platten’) eingesetzt werden.
Optische Platten:
Es ist zu erwarten, dap diese Billigspeicher mit Kapazitdten von
mehr als 1 GBytes pro Plattenoberfldche in den nichsten Jahren
verflighar werden. Ihre Verwendung wird dann hauptsdchlich im
Bereich der Datensicherung/Datenarchivierung zu finden sein.

Dlpiese MIPS-Rate eines Mikros ist nicht mit der MIPS-Rate einer Jusbo-CPU vergleichbar, da
der Befehissatz eines Mikros 1.a. weniger komplexe 1 enthait.
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Yor diesem Hintergrund einer stlrmischen technologischen Fortentwicklung
von konventioneller Hardware ist der folgende Grobentwurf fiir eine Hard-
ware-Architektur zuklinftiger Hochleistungs-DB-Systeme zu sehen.

AS T

[
i [
] 1 |
1 Cache \
i ¥
Aepp—— _
\ > Host-Computer
Paging
Platten SAFE
Backend) ; :Backendp,
uPl uPp

>  Backend-System

o S j

Abb.2.1: Hardware-Konfiguration mit zentralem DB-Cache/SAFE und intelli-
genten DB-Platten.

Der Host-Computer ist ein konventioneller 'Mainframe' (Ein- oder Mehr-
prozessoranlage}, auf dem neben DB-Transaktionen 1i.a. noch andere
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Anwendungen laufen2l)

Das Backend-System ist verantwortlich flr Zugriffe auf benStigte Daten der
physischen DB, welche auf den Standard-Plattenlaufwerken DB-Plattey,...,
DB-Platte, abgespeichert ist. Zwischen jeder DB-Plattej und dem DB-Cache
ist ein konventioneller Mikrocomputer tu mit eigenem 1lokalen Speicher
eingebaut22) ; die Verbindung von uPj mit DB-Plattej ist durch einen
schnellen Kanal hergestellit.

Insgesamt betrachtet stellt die vorgeschlagene Hardware-Konfiguration also
eine evolutiondre Fortentwicklung der Hardware-Konzeption fiir ein konven-
tionelles DB-System dar. Im Einklang mit den vorher postulierten Prinzipien
zur Konstruktion von Hochleistungs-DB-Systemen geben wir nun eine grobe
Zerlegung des komplexen DBMS in funktionale Teilsysteme sowie deren
Abbildung auf die angegebene Hardware-Konfiguration an.

Grundzlige einer Architektur fiir zukiinftige DB-Systeme.

(1) Benutzerschnittstellen:
Der DB-Benutzer soll Ober eine hohe Schnittstelle zum DBMS verfiigen.
Es scheint derzeit nicht notwendig oder opportun zu sein, neue
Benutzerschnittstellen zu entwickeln. Heutige Benutzerschnittstellen
wie SQL in SystemR ([ASTR76]) oder Quel in INGRES ([STON761) sollen
beibehalten werden. Die herausragende Eigenschaft dieser Sprachen ist
dabei jhr deskriptiver Charakter, d.h. der Benutzer muB nur angeben,
was er haben will und nicht, wie das DBMS es ihm beschaffen soll.
Fragen der Realisierung und Effizienz werden somit an das DBMS deli-
giert. Mit der Wahl einer deskriptiven Benutzerschnittstelle liegt
quasi auch die Wahl des Relationenmodells als zugrundeliegendes Daten-
modell fest. Neben den bekannten konzeptionellen Vorteilen auf
logischer Ebene {vgl. z.B. [KING80]), wollen wir eine Eigenschaft
herausheben, welche von vielen bisher als nachteilig fOr eine

effiziente Implementierbarkeit empfunden wurde, n3mlich seine mengen-
orientierten Operatoren. Gerade diese Eigenschaft wird in unserer

A)pie Funktionen von DB-Cache und SAFE werden anschliefend erldutert.
25 Yiegt somit eine verallgemeinerte PPD-Architektur vor-.
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(2)

(3)

Architektur als Vorteil angesehen, welche eine effiziente Imple-
mentierung erst ermdglicht.

DB-Cache/SAFE:

Das DB-Cache ist ein Teilbereich des AS im Host. Es dient als
Arbeitsspeicher zur Abarbeitung von Transaktionen. Zugriffe auf das
DB-Cache werden somit flir folgende Zwecke bendtigt:

- Flir die Realisierung der funktionellen Erfordernisse des unter-
stltzten Datenmodells flir die Berechnung und Zwischenspeicherung
von Zwischen- und Endergebnissen. } ’

-~  Flr DBMS-Funktionen, welche flir Logging/Commit/Recovery verant-

wortlich sind. Der SAFE ist ein Speichermedium {idealerweise
optische Platten), auf den Log-Informaticn zur Recovery von
Systemfehlern geschrieben wird.
In [ELHA82] sind bereits schnelie Commit- und Wiederanlaufver-
fahren flir eine konventionelle DB-Architektur entwickelt worden.
Diese Algorithmen weisen die von uns geforderte Eigenschaft einer
harmonischen Wechselwirkung zwischen DBMS-Teilsystemen insofern
auf, als sie eine integrierte L8sung fiir das Synchronisations-,
Commit- und Recoveryproblem darstellen. Dieses DB-Cache/SAFE-
Verfahren soll somit auch auf unsere Architektur {bertragen
werden {mit den evt. notwendigen Modifikationen).

Geschickte Verteilung wichtiger DBMS-Funktionen:

Im Sinne einer effizienten Abbildung von DBMS-Funktionen auf die
verflighare Hardware, nehmen wir folgende Aufteilung von Gperationen
der Relationeralgebra vor:

- Jeder uPj soll einstellige relationale Operationen - wie z.B.
Restriktion oder Projektion ohne Duplikatelimination - , welche
aufgrund tupellokaler Bedingungen auswertbar sind, ausflhren
kBnnen. Die Realisierung solcher Cperaticnen ist mithilfe kleiner
tu-Arbeitsspeicher erreiciibar und die Auswertungsgeschwindig-
keit sollite nach MBglichkeit mit voller Plattengeschwindigkeit
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geschehen (Im-Flug-Filterung) 23) |
- Alle anderen relationalen Operationen, welche obige Bedingung

nicht erflillen (wie z.B. der Join), sollen im DB-Cache abge-
arbeitet werden. Dabei gehen wir davon aus, dap im Normalfall
volle ZIwischenergebnisoperanden zur  Ausdrucksauswertung im
DB-Cache zur Verfligung stehen.
Diese Auslagerung komplexer Operationen auf das Backend-System
verspricht betrdchtliche Leistungsgewinne aufgrund paralleler Opera-
tionen von den uPjs und den Host-CPU(s). Zusdtzlich wird die Gefahr
eines CPU-Engpasses im Host durch eine starke Einsparung an
CPU-Zyklen verringert.

(4) TranSporteinheit zwischen Backend; und DB-Cache:

In den meisten F¥llen - z.B. zur Beantwortung komplexer relationaler
Anfragen - soll die Transporteinheit zwischen Backendj und dem
DB-Cache eine ganze Zwischenergebnisrelation (ZER) sein. Im Vergleich
zu einem konventionellen DB-System flhrt dies zu einer starken Reduk-
tion der teuren 1/0-Unterbrechungsbehandlungen im Host. Zusdtzlich
flhrt dies aufgrund der Datenfilterung durch die uPjs zu einer
wesentlich reduzierten Informationsiibertragung in das DB-Cache, sodap
die (wesentlich vergr8Berte) DB-Cache-Kapazitit ausreicht, um volle
ZERs aufnehmen zu k3nnen. Die Datenfilterung bewirkt {berdies eine
Einsparung an AS-Zyklen im Host. Nur in denjenigen F#llen, wo navi-
gierender Zugriff auf einzelne Datenobjekte noch sinnvoll ist24) , soll
die Transporteinheit einer Seite noch beibehalten werden.

ZB)per Einbau eines Mikros als Datenfilter zwischen Host-AS und einem DB-Plattenstapel wurde
bereits in [LANG77] vorgeschlagen; die Michtigkeit dieses Filters ist jedoch geringer (rur
eingeschrinkte Restriktionen auf Seitenbasis). In [BANC80] hingegen wird ein funktional
etwas michtigerer Filter (Restriktion sowie Projektion im Flug) worgeschlagen; zur Reali-
sierung dieses Filters scheint aber die Konstruktion von Spezialhardware notwendig zu sein.
Typischerweise wird bei beiden Vorschifigen auf die Spezifikation eines darauf aufbauvenden
kompletten DBMS verzichtet.

2)pas ist z.B. beim Zugriff auf einen Knoten eines B-Baums der Fall.
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(5)

Der

Weitere Aufgaben der Backendjs;

Ene weitere Entlastung des Hosts von stdrenden Verwaltungsaufgaben
soll dadurch erreicht werden, dap die uPjs weitestgehend autonom fiir
die Verwaltung der DB-Platten zustindig sind. {z.B. Einbringen von
Updates auf die DB-Piatten, oder effiziente Abspeicherung von
Relationen mit dem Ziel, die Fdhigkeit der neuen DB-Platten zu
schnellem physisch-sequentiellen Lesen konsequent auszunutzen.)

von uns erhobene Anspruch ist nun, dap die Konstruktion eines

DB-Systems unter Verwendung der betrachteten Hardware-Konfiguration und
unter Einhaltung der aufgezdhlten Architektureigenschaften des DBMS ein
erfolgversprechender Weg ist flir zukiinftige Hochleistungs-DB-Systeme, und
zwar insbesondere im Hinblick auf kommerzielle Anwendungen aufgrund der
ausschlieplichen Verwendung von konventioneller Hardware. Um diesen Anspruch
zu untermauern, beschdftigt sich die weitere Arbeit mit folgenden Aspekten:

*

Kap.3 bringt einen funktional vollst&ndigen Entwurf des DBMS mit einer
geeigneten Abbildung der einzelnen DMBS-Komponenten auf die zugrunde-
liegende Hardware. Dabei werden insbesondere Fragen der effizienten
Implementierung von Schnittstellenoperatoren behandelt.

Kap.4 beschiftigt sich mit allgemeinen Fragen der Queryoptimierung,
sowie im speziellen mit der Konstruktion effizienter Auswertung-
algorithmen. Ein Leitmotiv bei diesen Uberlegungen wird dabei sein, dap
der postulierte Normalfall , Information flr parallele Transaktionen
paPt so lange wie flir eine effiziente Verarbeitung benfitigt in das
DB-Cache, fOr eine sehr groBe Klasse von Transaktionen erfdllt istZ) .
Kap.5 schlieplich befapt sich mit konkreten Kostenfunktionen, insbe-
sondere im Hinblick auf die Frage des Nutzens von Indexen in der
betrachteten Architektur.

Blper Ausnatmefall mg ar behandelbar sein, darf aber, da er mur selten vorkommt, aufwendig
i

werden und solite

mbglichst einfacher Software gelBst werden.
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3.1. Allgemeines zu DB-Schichtenmodellen und DBMS-Spezifikations-
wethoden.

Allgemein bezeichnet der Begriff 'Architektur eines Systems' den Gesamt-
aufbau eines Systems, d.h. die Strukturierung seiner Komponenten und deren
Wechselbeziehungen  untereinander. Da  DB-Verwaltungssysteme Superst
umfangreiche Software-Pakete sind, besteht in der Literatur Einigkeit
dariber, dap beim Entwurf eines LUBMS eine Hodellbildung in mehrere
Schichten vorgenommen werden mup. Eine solche hierarchische Strukturierung
erfillt dabei zwei wesentliche Forderungen an die Gualitit eines DB-Designs:
- Strukturierte, zuverldssige, robuste und verifizierbare Software-
Technologie (DBMS software engineering) wird ermoglicht. ‘
- Jede Ebene der hierachischen Strukturierung bietet die Mdglichkeit zur
ErhShung der Datenunabhingigkeit, wenn organisatorische Details der dar-
unterliegenden Ebenen verborgen bleiben (need-to-know Prinzip, Geheim-
haltungsprinzip [PARN72]).
Somit ist das Ziel eines hierarchischen DB-Systementwurfs die Realisierung
mehrerer mdglichst voneinander unabhangiger Entwurfsebenen. Die System-
struktur wird dabei durch eine Menge von abstrakten (virtuellen) Maschinen
rodelliert. Jede Maschine in einer soichen Hierarchie charakterisiert das
DB-System auf einem spezifischen Abstraktionsniveau und verbirgt somit
einige Aspekte der darunterliegenden Maschine {vgl. auch [HAER78]).
Eine virtuelle Maschine besitzt die Funktion einer formalen Schnittstelle,
sie stellt jeweils eine Menge von Objekten und Operatoren zur Verfiigung und
dient als Basismaschine zur Implementierung der nachst hoheren Maschine.
Ein implementierungsunabhidngiges DBMS-Schichtenmodell ist in [SENK72] und
(LITT77] beschrieben worden:
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level § = Ebene der logischen Sicht des benutzers
level 4 = Ebene der logischen Sicht des Systeums
level 3 = Ebene der logischen Zugriffspfade

level 2 = Ebene der Speicherstrukturen

level 1 = Ebene der Speicherzuordnungsstrukturen

Neben dieser horizontalen Systemstrukturierung (funktionale Abstrdktion) ist
in der Literatur {ber den Problemkreis der Anwendung formaler Spezifika-
tionsmethoden auf DBMS auch die Notwendigkeit einer ‘vertikalen
Strukturierung (Datenabstraktion) in Moduln betont worden ([YEH77],
[WEBE78]). Die Zerlegung eines komplexen Systems in Moduln geschieht dabei
datengetrieben, d.h. ein Modul wird entworfen, um aufgerufen zu werden zur
Erzeugung und Manipulation von Datenobjekten eines bestimmten Typs. Ein
Modul besteht dabei aus zwei Teilen, einer Schnittstelle und einem Rumpf.
Die Spezifikation eines Moduls ist eine implementierungsunabhingige,
funktionale Beschreibung seiner Schnittstellenoperatoren. Die Implementie-
rung dieser Operatoren wird im Modulrumpf angegeben und bleibt somit seinem
Aufrufer verborgen. Soweit betrachtet ahnelt das Modulkonzept dem Konzept
des abstrakten Datentyps. Unterschiede treten jedoch im Verhalten der
Interaktionen von mehreren Moduln zutage. Im Idealfall sollte bei der Kon-
struktion von Moduln folgendes Grundprinzip eingehalten werden: Moduln
sollten nur eigene Datenobjekte manipulieren {Lokalitatsprinzip), und somit
nach Moglichkeit keine Seiteneffekte bewirken. Aufgrund von Leistungserfor-
dernissen kann dieses winschenswerte Ziel in der Praxis nicht immer voll-
kommen erreicht werden. Insgesamt gesehen bildet jedoch das Modulkonzept in
Verbindung rit einem Schichtenmodell ein geeignetes Mittel zur Spezifi-
kation (und Implementierung) eines DBMS. Die Beziehungen 2zwischen Moduln
scllten dabei hierachischerZ6) Natur sein, und konnen somit durch Auftrags-
beziehungen zwischen Moduln charakterisiert werden.
Bei der sich nun anschliependen funktionalen Beschreibung unserer neuen
DBkS-Architektur werden wir die eben erlduterte Entwurfsmethodologie soweit
)gei der Konstruktion von Betriebssystemen streng rach der hierachischen Vorgehensweise sind
in der Praxis oft viele Probleme aufgetreten. Es ist jedoch die Uberzeugung des Autors, dap

eine hierachische Strukturierung eines DBMS, welche den praktischen Leistungsanforderungen
gerecht wird, moglich ist.
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sinnvoll anwenden. Aus naheliegenden Griinden wird die Spezifikation der Sys-
temebenen und Systemmoduln in informeller Weise erfolgen. Desweiteren geben
wir micht nur eine Beschreibung des Systems als solches, sondern es werden
bei  wichtigen  Schnittstellenentscheidungen auch die  entsprechenden
Motivationen und Entscheidungskriterien dokumentiert. Damit soll der Ent-
scheidungsprozep fir die Auswahl von Schnittstellenoperatoren und Daten-
strukturen offengelegt werden, um nachweisen zu kdnnen, dap die getroffenen
Entscheidungen sehr gut auf die vorgegebene Systemkonfiguration abgestinmt
sind.

3.2. Entwrfskriterien, Modularisierung und Schnittstellenbeschreibungen.

3.2.1. Schichtenmodell und Modularisierung.

Bei dem Entwurf eines DBMS-Schichtenmodells fir unsere Architektur wurde
von folgenden Uber\egungen ausgegangen:

(a) Ist die strukturelle Zergliederung des DBMS in finf hierachische
Systemebenen auch in unserer Systemumgebung in dieser Weise sinnvoll?
(b) In welcher Weise sollen funktionale Teilsysteme zwischen Host und

Backend aufgeteilt werden?

Das Ergebnis dieser Uberlegung ist in dem nachfolgendem Diagramm festge-
halten.
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Abb.3.1: DBMS-Schichtenmodell fiir

User Interface (U} (level 5)

Relational Access (RAI) (level 4)
Interface
(1evel 3)

Storage Interface (SI) (level 1)

die neue Architektur.

Cie Aufteilung der einzelnen funktionalen Teilsysteme auf Host oder Backend
wurde gemEp des folgenden Prinzips getroffen:
Logische Aspekte sind vom Host zu ubernehmen, physisch-orientierte Aspekte

dagegen vom intelligenten Backend.
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Den einzelnen Hauptkomponenten dieser funktionalen Aufteilung fallen dabei
folgende Aufgaben zu:

- Das Transaktions-System bildet deskriptive Anweisungen der Tlogischen
Sicht des Benutzers (Schnittstelle UI, level 5) auf die lcgische Sicht
des DBMS ab (Schnittstelle RAI, level 4). Dabei sind Funktionen wie In-
tegritdts- und Zugriffskontrolle und Queryoptimierung wahrzunehmen. Die
Frage des Bindungszeitpunktes zwischen Transaktionsprogrammen und
DB-Daten (interpretative oder compilierte Ausfiihrung) ist dabei fiir die
weiteren Architekturiiberlegungen irrelevant und wird somit nicht eigens
diskutiert.

- Das Relationale Zugriffs-System mit seiner Schnittstelle RAI bildet die
virtuelle Maschine, auf der Transaktionen ausgefiihrt werden. Intern
werden dabei Aufgaben wie die Realisierung logischer Zugriffspfade und
Systemkatalogzugriffe (level 3) als auch die korrekte Synchronisation
paralleler Transaktionen erfiilt.

- Das DB-Cache/SAFE-System ist verantwortlich fir die Verwaltung des
DE-Cache, welcher Teil des Host-Arbeitsspeichers ist. Eine wesentliche
Entwurfsvorgabe stellte dabei die Forderung, dap die in [ELHA82] ent-
wickelten Algorithmen fir leistungsfahige DB-Pufferverwaltung /Commit-
und Recoveryverfahren auch in die veranderte Systemumgebung integriert
werden sollen. Das DB-Cache bietet dem Relationalem Zugriffs-System
einen integrierten Arbeitsbereich zur Erfillung seiner Aufgaben an;
somit entspricht die Schnittstelle CI dem level 2 der Speicherstruk-
turen.

- Das Intelligente Speicher-System nimmt die Speicherzuordnung (Schnitt-
stelle SI, level 1) von permanenten DB-Objekten auf physischen Lang-
zeitspeicher, den DB-Platten, vor. Aufgrund der eigenstidndigen lokalen
Intelligenz des Backends stellt die SI-Schnittstelle eine wesentlich
hohere Schnittstelle als in konventionellen DB-Systemen dar, ebenso ist
die bisherige passive Rolle dieses Systemteils durch komplexe
Filter-Retrievaloperationen wesentlich verdndert.
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Abb.3.2: Modularisierung und Verteilung des DBMS.
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Nach dieser Schichtenbildung geben wir nun eine funktionale Verfeinerung der
Systemarchitektur durch eine Internstrukturierung der angegebenen System-
hauptkomponenten in diverse Moduln an. Die angegebene Zergliederung in
einzelne Moduln erfolgt dabei sowohl aus funktionalen Aspekten als auch
datengetrieben.27)

In Abb.3.2 st die statische DBMS-Struktur mittels einer Auf-
tragshierarchie zwischen den einzelnen Moduln festgehalten {die Pfeile sind
somit als Kontroliflup zu deuten).

Erlduterungen zur Wahl der Modul-Bezeichnungen:
* Tr-Comp: Transaction (Pre-) Compiler
* TH : Transaction Module

QM ¢ Query Hodule

Uk : Update Module

SAM : System Access Module

LM : Lock Module

Ch : DB-Cache Module

Hint : Host Interface

Bint; : Backend Interface to Backend;
* LI : Local Intelligence in Backend;

* % % * %

*

*

Weitere Anmerkungen zu Abb.3.2:

(a) Das DB-Cache 1ist in Abb.3.2 nicht abgebildet; die Verwendung des
DB-Cache durch das Host-DBMS wird in Kap.3.2.3 diskutiert.

(b) Die Moduln QM und UM setzen keine weiteren Auftridge ab, da die fir ihre
Aufgaben benGtigten Objekte im DB-Cache zur Verfiigung stehen (siehe
nachfolgendes Kap.3.2.2).

(c) Das Intelligente Speichersystem wird von allen Backend; (j=1,...,
#0B-Plattenlaufwerke) gebildet. Die Funktionalitat der Moduln Bintj und
LI, ist dabei identisch fiir alle betrachteten j. Die Funktionen von
Bintj und LIj werden entsprechend Abb.2.1 von einem Mikroprozessor uPj

27)ie Architekturbeschreibung wird top-down erfolgen, cbwohl die angegebene Systemarchitektur
aus mehreren top~down und bottom-up Entwurfsphasen synthetisiert wurde.
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nit eigenem lokalen Speicher realisiert.

Weitere Detaillierung der Aufgaben des Transaktions-Systems:

Die Auswahl einer geeigneten DML filr die Benutzerschnittstelle Ul ist nicht
Gegenstand dieser Arbeit. Um jedoch einen konkreten Bezugspunkt bei
spdteren Diskussioen zu haben, orientieren wir uns an der deskriptiven
Sprache SQL von Sys-temR mit Einbettung in eine Hostprogrammiersprache
([CHAM76]). Eine Benutzertransaktion mit SQL-Anweisungen wird ‘durch den
(Pre)-Compiler Tr-Comp auf Operatcren der Schnittstelle RAI abgebildet.
Bevor wir in die Diskussion der RAI-Schnittstelle einsteigen, sollen kurz
noch die Aufgaben des Transaktions-Systems detailliert werden.

Der Tr-Comp ist {im Falle einer vollstandigen Bindung zum Ubersetzungs—
zeitpunkt, [BLAS79a]) verantwortlich flr:
- Precompilatiocn
Parsing
ﬁberprﬁfung von Zugriffsberechtigungen und Integritdtsbedingungen
- Query-Optimierung
. Transformation von SQL-Anweisungen in einen internen, 'optimalen’
Operatorbaum.
Gptimale Wahl der Sperrgranularitdt bei mehrstufigen Sperrproto-
kollen: Dieser Schritt sollte hier erfolgen, da fir die Erstellung
eines optimalen Operatorbaumes i.a. Schatzungen uber die zu
erwartende Tupeltrefferanzahl gemacht werden mussen, welche ebenso
flir die Wah) einer geeigneten Sperrgranularitit wesentlich sind.
Codegenerierung
Der Sugernsor Ubernimmt die Aufgabe des globalen Schedulings von Be-
nutzertransaktionen, z.8.
. Gilltigkeitsiberpriifungen fir voribersetzte Bibliothekstransaktionen.28)
Einrichtung und Aufldsung von lauffihigen Transaktionsprozessen.
. Globale Uberwachung des DB-Multiprogrammings.

B alls verwendete Zugﬂffspfa@ awischenzeitlich gelscht wurden, so rup dies erkamnt und efne
Neulbersetzung durchgefihrt werden.
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3.2.2. Spezifikation des Relationalen Zugriffssystems.

Die RAI-Schnittstelle entspricht der logischen Sicht des DBMS und stellt
somit die virtuelle HMaschine zur Ausflihrung von Transaktionen dar. Die
RAI-Operatoren lassen sich in vier Gruppen einteilen:

(i) Operatoren zur DML-Auswertung (Queryauswertung)

{ii)  Operatoren zur DDL-Auswertung

(iii) Operatoren zur Implementierung von Features der Einbettungen in eine
Host-Sprache.

(iv)  Operatoren zur Realisierung des Transaktionsbegriffs.

Eine grundlegende Entscheidung, welche sehr starken Einflup auf die
Effizienz des gesamten DBMS hat, betrifft die Wahl geeigneter Operatoren
zur Queryauswertung.

Basisentscheidung:

Der Teil der Schnittstelle RAI, welcher die Queryauswertung ibernimmt,
besteht aus

- Operatoren der relationalen Algebra (RelA}, sowie

- expliziten mengenorientierten Zugriffspfadoperatoren.

Die Wahl dieser mengenorientierten Schnittstelle (lehrtupel-Schnittstelie)

kann durch folgende Aspekte motiviert werden.

(1) Eine RelA-Schnittstelle behandelt und manipuliert ganze Relationen als
einzelne Objekte, wohingegen Schnittstellen vom Typ des relationalen
Calculus  sich mit Relationen auf einer Tupel-fir-Tupel-Basis
beschaftigen {vgl. z.B. RSI in SystemR). Eine RelA-Schnittstelle kann
daher als eine hGhere Abstraktionsebene angesehen werden als diese
1-Tupel-Zugriffssysteme, und sie kann folglich mehr Moglichkeiten bieten
fir eine High-level Optimierung.

(2} In verteilten Datenbanken mit heterogenen deskriptiven Benutzer-
schnittstellen ist es manchmal billiger, Queries anstatt Daten zwischen
den einzelnen Knoten auszutauschen. Dazu ist es notwendig, Uber eine
(mathematisch) klar definierte Zwischensprache fiir Queries zu verfiigen.
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Die RelA ist ein sehr guter Kandidat fir eine solche Zwischensprache,
worauf die verschiedenartigsten deskriptiven Abfragesprachen der
einzelnen Knoten abgebildet werden kGnnen.

Diese Vorteile einer RelA-Schnittstelle zum Zugriffssystem sind bereits auch
in [SMIT75] und [TODD76] aufgezeigt worden. Fiir unsere spezielle System-
umgebung kommen jedoch noch zwei weitere Faktoren hinzu, welche die kon-
zeptionellen Vorteile einer RelA-Schnittstelle erg3nzen um Effizienzge-
sichtspunkte bei der Implementierung von RelA-Operatoren. ' )

(3) Die neue Hardware-Umgebung (gropes DB-Cache, autonome Tokale Intelli-
genz an den DB-Platten) ist sehr gut geeignet, um RelA-Operatoren
effizient zu realisieren, z.B.:

- Jeder LIj-Modul ermoglicht effiziente Restriktionen und Pro-
jektionen (ohne Duplikatelimination) von ganzen Relationen auf den
DB-Platten. (MIMD-Architektur!)

- Die grope DB-Cache-Kapazitat sollte fiir die allermeisten praktischen
Anwendungen ermoglichen, dap die fiir die Operatoren der RelA
benStigten  (iwischenergebnis-)Relationen solange wie bendtigt
vollstindig im DB-Cache gehalten werden kdnnen. RelA-Operatoren wie
z.B. der Join-Operator soliten somit im Normalfall vollkommen
cache-intern implementierbar sein.29)

(4) Die RelA gestattet die Reprasentation einer ubersetzten Query in Form
eines Operatorbaumes, was folgende Vorteile bietet:

- Optimierende Compiler-Techniken kdnnen bei der Codegenerierung fiir
solche Operatorbaume eingesetzt werden.

~ Der in der Auswertung von Operatorbdumen inherente Parallelismus
kann mit unseren Hardware-Resourcen gut ausgeniitzt
werden. (Host-CPU(s), LI-Prozessaren}. )

Die Entscheidung, explizite Zugriffspfadoperatoren in die RAI-Schnittstelle

mit aufzunehmen, resultiert aus folgender ﬁberlegung:

Globale Query-Optimierung, welche auch die Existenz spezieller logischer

Zugriffspfade (2.B. Sekundirindexe) Wit einbezieht, soil auf alle Falle

moglich sein.

Boptinerungsaspekte fir die RelA werden aisflilich in Kap.4 diskutiert.
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Spezifikation des Moduls TM:

Wie aus Abb.3.2 ersichtlich ist, wird die RAI-Schnittstelle durch die
Schnittstellenoperatoren des doduls THM (Transaction Module)} realisiert. Der

-

TH filhrt Verwaltungsinformation uber laufende Transaktionen.30} Er ist
zustdndig flir die dynamische Kreation, Manipulation und LOGschung von
Datenobjekten des Typs 'Transaktion'. Ein solches Objekt vom Typ
'Transaktion' beinhaltet in etwa transaktionsspezifische Daten wie:

~ Benutzerspezifikation.

- Interner ldentifikator dieser Transaktion.

-  Transaktionsdeskriptor: dieser enthdlt Information zur Interpretation
von Objekten, welche von den Moduln QM und UM manipuliert werden, sowie
deren Abbildung auf das DB-Cache; ferner sind diejenigen Indexe
vermerkt, welche vom UM gegebenenfalls dynamisch gewartet werden miissen
(des weiteren Integritdts- sowie Privacy-Information).

Die Aufgaben des TM lassen sich in zwei Kategorien zerlegen, namlich

(A) Einrichtung und Verwaltung von Transaktionsdeskriptoren fiir Transak-
tionen, welche aktuell vom DBMS bearbeitet werden, sowie

(B) Scheduling aktiver Transaktionen durch Verteilung gewisser RAI-Auftrige
einzelner Transaktionen zur Bearbeitung an andere Moduln.

Bevor wir nun zu genauen Angaben von Operatoren ubergehen, missen wir eine

allgemeine Bemerkung vorausstellen:

Die Spezifikation konkreter Parametertypen ist i.a. nur unter Bericksich-

tigung des Bindezeitpunktes von Transaktionsprogrammen moglich. Zur

Erleichterung der Beschreibung gehen wir im folgenden von einer

vollstandigen Bindung zum Ubersetzungszeitpunkt aus, d.h. die Information

fir den Transaktionsdeskriptor einer Transaktion ist vollstandig beim Start
der Transaktion bekannt.

Llper Begriff 'laufende’ Transaktion soll den Unterschied am statischen Programmiext
herausstellen.
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Th-Operatoren:
Gruppe A:

BEGIN TRANS(<user_spec>,<trans_descr_info>)

END_TRANS{<user spec>) RETURNS(<'0K'}'aborted’>)31)
Der Operator BEGIN TRANS bewirkt die Kreation eines Objekts vom Typ
‘Transaktion', wobei auch ein eindeutiger, invarianter und hichtyiederver-
wendbarer Transaktionsidentifikator transid zur internen Identifizierung
vergeben wird. Damit ist ein Kommunikationspfad zwischen dem DB-Benutzer
und dem DBMS geschaffen.3Z) END_TRANS schliept die Transaktion atomar ab;
dazu  erfolgt im  Rumpf von END_TRANS ein  Aufruf an den
Synchronisationsmodul LM, und von dort weiter an den Cache-Modul CM.

Gruppe B:

Diese Gruppe'umfapt RAI-Operatoren, welche an andere Moduln zur Bearbeitung

weitergeleitet werden. Entsprechend dem Verteilungsziel treffen wir

folgenden Unterteilungen:

(B1) QM-bezogene Operatoren

(BZ) UM-bezogene Operatoren

(63) SAm-bezogene Operatoren

Fir Operatoren dieser drei Grupppen, welche zu ihrer Ausfihrung

DB-Cache-Speicherplatz benotigen, fordert der Tk vor der Weiterleitung an

die entsprechenden Moduln vom Cache-Modul CM den notwendigen Speicherplatz

im DB-Cache an.{vgl.auch Beschreibung von QM und CM).

(B4) Cr-bezogene Operatoren

Eine Diskussion dieser Operatoren erfolgt zweckmipigerweise erst nach der

Spezifikation des Moduls QM.

3UFir imeraktive Transaktionen ergibt sich die Notwendigkeit eines weiteren Operators
CANCEL_TRANS(<user-_spec>,<trans id>}

R)Der Parameter <trans descr info> kamn axch Spermvinsche auf Relationen enthalten, welche an
den Hodul LM weitergeleitet werden.
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Spezifikation des Moduls QM:

Der Modul QK (Query Module) erzeugt, manipuliert wund vernichtet
Datenobjekte des Typs 'Zwischenergebnisrelation’ (ZER) sowie des Typs
'Tupelidliste'. QM fiihrt relationale Operatoren auf ZERs aus und manipuliert
Indextrefferlisten vom Typ Tupelidliste (welche bei der Diskussion des SAM
noch ndher erldutert wird). Alle QM-Operatoren sind somit mengenorien-
tiert.

Die nachstehend aufgefiihrten QM-Operatoren sind unter den folgenden Yoraus-
setzungen konzipiert:
(a) Die Interpretationsinformation flir ZERs sowie Tupelidlisten ist im
entsprechenden Transaktionsdeskriptor enthalten und steht dem QM zum
Lesen zur Verfligung (d.h. QM-Operatoren sind 'generic procedures').
Speicherplatz fir Operanden- oder Resultat-ZERs f{analog fiur Tupelid-
Tisten) ist im DB-Cache bereits reserviert worden,33) die entsprechenden
Cache-Adressen sind dem betreffenden Transaktionsdeskriptor zu entneh-
men. Dabei wird vorausgesetzt, dap diese ZERs bzw. Tupelidlisten im
Normalfall vollstandig in das DB-Cache passen.
(c) Die fur eine Transaktion reservierten ZERs bzw. Tupelidlisten stehen
-wenn sie nicht explizit freigegeben werden~ bis zum Transaktionsende
fiir eine direkte Adressierung zur Verfigung.

(b

—_—

Qri-Operatoren:
- Standard-RelA-Operatoren auf ZERs:
RESTRICT . PROJECT

. JOIN

. UNION

. INTERSEC
MINUS
CONTAINS

Im Interesse einer Reduktion des bendtigten DB-Cache-Platzes ist eine

Bpiese a priori Reservierung basiert auf einer Schatzung des  bendtigten DB-Cache-Platzes.
Durch die in Kap.3.2.3 angegebene Organisation des DB-Cache ist die Moglictkeit amr
Nachforderung von Speicherplatz ebenfalls gegeben.




3.2. Entwurfskriterien, Modularisierung und Schnittstellenbeschreibungen. 3

kombinierte Ausfihrung mehrerer der obigen Operatoren (pipelining of

operations) denkbar und wiinschenswert.

-  Eingebaute Aggregatfunktionen auf ZERs:

. z.B. MIN, MAX, SUM, AVG, COUNT
- Verallgemeinerter Sortieroperator (Scrtieren und Duplikatelimination)
. SORT&ELIM
- Manipulation von Tupelidlisten:
. UNION
. INTERSEC
. SORT&ELIM :

Es st nochmals zu betonen, dap alle QM-Operatoren vollkommen

DB-Cache-intern implementierbar vorausgesetzt werden. Insbesondere fiir die

Operatoren JOIN und SORTAELIM bedeutet das, dap keine Externspeicher-

zugriffe auf bendtigte Daten notwendig sind. Die Semantik der angegebenen

QM-Operatoren wird als selbsterklirend angenommen, deshalb ist auf die

Angabe von Parametern verzichtet worden. Als effiziente Einsatzmdglich-

keiten des (internen!) Sortieroperators SORT&ELIM ist zu nennen:

(i) Sortieren von ZERs zwecks nachfolgender effizienter Elimination von
Duplikattupeln (vgl auch Diskussion der LI-Filteroperationen).

(i1i)  Effiziente Vorverarbeitung fur eine nachfolgende Berechnung von
Aggregatfunktionen {vgl. GROUP BY-Klausel in SQL).

(111) Geeignete Sortierung von Tupelidlisten zwecks nachfolgender
Materialisierung dieser Tupel durch die LI (vgl. dazu spatere Ab-
schnitte 3.2.4.1 und 3.3.2.1}).

(iv)  Als vorbereitender Schritt Ffiir schnelle JOINS, UNIONs wund’
INTERSECS.

Camit ist die informelle Spezifikation des QM abgeschlossen. Als Nachtrag
zur TM-Spezifikation bringen wir die Spezifikation der CM-bezogenen
Operatoren des TM:

Diese Gruppe von TM-Operatoren betrifft die materialisierung von Tupel-
mengen im DB-Cache.
. CONPLETE_RELSCAN(<Relid>,<restr_predicate>,<attr_list>,<exp.size>)
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RETURNS (<DB-Cache_addr>)
SELECTIVE_RELSCAN(<Tupelidlist>,<restr_predicate>,<attr_list>,
<exp.size>) RETURNS(<DB-Cache_addr>)

Das Ergebnis dieser Operatoren ist eine ZER im DB-Cache, welche dem QM
dann zur weiteren Bearbeitung zur Verfligung gestellt wird. Der Th nctiert
in den Transaktionsdeskriptoren die DB-Cache-Adressen dieser ZERs. Der
Parameter <exp.size> gibt eine Schdtzung fir den von der betreffenden ZER
bendtigten DB-Cache-Speicherplatz an. Die Erstellung der verlangten ZER
erfolgt letztendlich durch eine LI (vom CM beauftragt).

Spezifikation des Hoduls UM:

Der Modul Uh (Update Module)} manipuliert Objekte vom Typ ZER, welche ihm
vom QM bereitgestellt wurden.
Die Aufgaben des UM zerfallen in folgende Teilbereiche:

(i) Implementierung von Mengenupdates.
Der UM stellt Operatoren zur Implementierung von mengenorientierten
Knderungsauftragen zur Verfugung. Zur Illustration sei kurz die
SQL-Benutzerschnittstelle fir solche mengenorientierten Knderungs-
auftrage skizziert (vgl. [CHAM78]).
Betrachten wir dazu die Relationen

R1{rl,r2,r3)
R2(r2,r3)
LOschungen: DELETE FROM Rl
WHERE Querypridikat {*Queryl*)
Einfilgungen: INSERT INTO R2
SELECT r3 (*Query2*)
FROM R1

WHERE Querypradikat
Modifikationen: UPDATE R2
SET re = 1.1*r2 {*Query3*)
WHERE Querypradikat
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(i)

(i)

(iv)

(v)

(vi)

Aufgrund der Semantik solcher SQL-Xnderungsauftrage wollen wir

festhalten: Bei der Auswahl der zu andernden (DELETE,INSERT,UPDATE)

Tupelwerte durch das Querypriddikat sind Projektionen zuldssig, jedoch

ist durch SQL garantiert, dap dadurch keine Mehrdeutigkeiten

entstehen.

Fiir obige drei Beispiele heiBt das:

- bBei Queryl braucht die vom QM bereitgestellte ZER nur die
betreffenden Tupelids zu enthalten.

- Bei Query2 braucht die ZER nur Attributwerte von r3 enthalten;
r3 mup jedoch Schliissel von R2 sein (r2 wird mit Defaultwerten
aufgefulit).

- bBei Query3 braucht die ZER nur Attributwerte von r2 sowie die
dazugehdrigen Tupelids enthalten.

Realisierung der Einbettung von SQL in eine Wirtssprache durch Be-

reitsteliung von Operatoren zur Implementierung des Cursorkonzepts

(vgl. [CHAN78], [ASTR76]).

Hierbei werden Tupel einer vorliegenden ZER im 1-Tupel-Modus in den

Benutzeradrefraum ibertragen. Flr diesen Vorgang sind gegebenen-

falls Transformationen von Tupeldarstellungen in Systemform

(internes Schema) in die Tupeldarstellung des Benutzers

(konzeptuelles bzw. externes Schema bei Views) vorzunehmen.

Uberwachung von Integritatsbedingungen, eventuell auch (inhaltsab-

hangiger) Zugriffsschutz.

ﬁberwachung der automatischen Maintenance von Indexen.

Bei Tupel-Einfiigungen/L3schungen/Updates hat der UM anhand der -

Transaktionsdeskriptoren 2zu Uberprifen, welche Indexe eventuell

geandert werden miissen. Entsprechende Index-Updateauftrige werden

an den SAM weitergeleitet.

Generierung von Tupelidentifikatoren bei Tupe'lemfugungen {vgl. auch

Kap.3.3.3).

Sammlung von Statistikinformation aufgrund von Updateaktivitaten

(diese Statistikdaten werden zur Queryoptimierung benotigt, vgl. auch

Kap 5.4.3.1) )

Anmerkung: Die Sammlung von Statistiken Uber ausgewahlte
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Zugriffspfade konnte dem Tr-Comp {ibertragen werden.

UM-Operatoren:

- Cursoroperatoren (fiir Wirtsspracheneinbettung):

. INIT_CURS(ZERid) (*Cursor auf Anfang
positionieren*)

. GET_CURS({ZERid) (*Aktuelles Tupe)
lesen*)

. PUT_CURS(ZERid) (*Tupel an aktuelle
Position schreiben*)

. CLOSE_CURS{ZERid) (*Cursor zerstd-
ren*)

- Mengenupdates:

. UPD_ZER (ZERid,upd-spec) (*Modifikation aller Tupel
von ZERid gemdp upd-spec*)

. INS_ZER (ZERid,Relid) (*Einfligen aller Tupel von
ZERid in Relation Relid*)
. DEL_ZER (ZERid) (*Loschen-aller Tupel von ZERid*)

Anmerkung: Fiir alle UM-Operatoren gelten dieselben Yoraussetzungen wie fir
QM-Operatoren, d.h. sie sind DB-Cache-intern implementierbar.

Spezifikation des Moduls SAM:

Der SAM (System Access Module) realisiert die Ebene der logischen
Zugriffspfade. Der SAM kreiert, manipuliert und zerstdrt Objekte vom Typ
.'Index' sowie 'Systemkatalog'.3%) Unter einem Index st dabei eine
invertierte Liste fur ein oder mehrere Attribute einer Relation zu
verstehen.35) Ein Eintrag in einer invertierten Liste hat die Form

3)per Grund, warum wir die scheinbar inhomogenen Aufgaben der Index- und Katalogverwaltung in
einem Modul konzentrieren, Tiegt im Zugriffsverhalten auf das DB-Cache (Kap.3.2.3).

35)I\ufgrmd der Diskussion Uber existierende DB-Systeme sind wir der Meinung, daB eine Mischung
aus assoziativem )Suchen und adressiertem Zugriff iber Indexe die flexibelste Losung ist
(vgl. auch Kap. 5).
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<attribute_value(s),list of tupelids>.36) Die Systemkataloge (oft auch Data
Dictionary genannt} enthalten die Meta-DB-Information und sind selbst als
Relationen organisiert.

Folgende Aufgaben fallen dem SAM zu:

(i) Lesezugriffe auf Systemkataloge.
Die Information in den Systemkatalogen wird vom Tr-Comp bei der
Querylibersetzung bendtigt, ebenso vom Modul TM zum Aufbau von
Transaktionsdeskriptoren zur ZER/TupeHstte-Interbretaj:jion (fiir
GM, UM) im Falle einer interpretativen Transaktionsausfihrung (bei
interaktiven Transaktionen).

(i)  Implementierung von DDL-Updates.
SQL  verfiigt Uber eigene Anweisungen zur Manipulation von
DB-Meta-Information, welche in den Systemkatalogen verwaltet wird.
Ein solcher DDL-Update37) duert sich im Einfigen/idschen/Kndern von
Tupeln in Systemrelationen.

(i1}  Erzeugung von Tupelidlisten durch Indexscans.
Restriktionen auf invertierten Attributen kOnnen ohne Tupelzugriff
alleine mittels Indexscans ausgewertet werden; ein Parameter eines
solchen Indexscan-Operators gibt dabei das aktuelle Restriktions-
pradikat an. Die resultierende Tupelidliste wird dem QM zur weiteren
Manipulation zur Verfligung gestellt.

(iv)  Wartung der Indexe (aufgrund von Auftragen des UM).

Anmerkung: Bei Einfiigungen neuer Systemtupel oder Indexknoten vergibt der

SAM analog zum UM neue Tupelidentifikatoren bzw. Knotenidentifikatoren

(siehe Kap.3.3.3).

SAM-Operatoren:

- Indexoperatoren {*Operationen auf einem Index*}
. IND_SCAN
. IND_UPD

B)itir unterscheiden micht awischen Primar/Cluster-Index und Sekundar/Michtcluster-Indexes
(vgl. dazu Kap.3.2.4.2).

3 )geispiele: . CREATE INDEX 113 ON EMP(SAL)
. GRANT READ, UPDATE(JOB) ON EMP TO Userl
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- Systemkatalog-Operatoren (*Operationen auf einem Systemkatalog*)
. SYS_READ
. SYs_UpD

Spezifikation des Moduls LM:

Der Modul LM ist eine zentrale Synchronisationsinstanz flir
{quasi-)parallele Transaktionen. Der LM kreiert, manipuliert und zerstort
Objekte vom Typ ‘Sperrinformation'.

Die Synchronisationsaufgaben des LM beziehen sich auf

- Concurrency-Control fur Zugriffe auf DB-Objekte wie Relation und Tupel
(evt. 2weistufiges Sperrprotokoll, vgl. [GRAY771),

- Concurrency-Control bei Indexzugriffen (vgl. z.B.[BAYE771])

Ferner verwaltet der LM transaktionsspezifisch solche Commit/Back-

up-Information, welche vom Cache Module CM zur korrekten Erflillung seiner

DB-Cache-Verwal tungsoperationen bendtigt wird.

LM-Operatoren:

START_TRANS . LOCK_DB_0BJ . LOCK_IND 08J
FINISH_TRANS . UNLOCK_DB_08BJ . UNLOCK IND 0BJ
. ABORT_TRANS
Zur Erzielung einer hohen Parallelitdt sollten selbstverstdndlich moderne
Synchronisationsverfahren wie in [BAHR80] realisiert werden.

3.2.3. Konstruktion eines Objekt-DB-Cache.

Eine wichtige Entwurfsvorgabe fiir die neue Architektur war die Forderung
einer Integration des DB-Cache/SAFE-Verfahrens ([ELHA821). Das DB-Cache
ermoglicht  eine Integration der  Transaktions-Sicherung in  die
Cache-Verwaltung und eine sorgfaltige Abstimmung von Transaktions-Sicherung
mit Transaktions-Synchronisation, wodurch eine erhebliche Leistungsstei-
gerung im Normalbetrieb 2zu erwarten ist und ein extrem schneller
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Wiederanlauf nach Systemzusammenbruch garantiert wird.

Eine wesentliche Einschrankung in [ELHA82] ist die Forderung, daf die
Synchronisation sowie die Pufferverwaltung im DB-Cache auf der Basis {logi-
scher) Seiten vorausgesetzt wird.

Die fiir einen seitenorientierten DB-Cache charakteristischen Eigenschaften
eines Transaktionsablaufes einer Transaktion T sind wie folgt: Bendtigte
Seiten werden von den DB-Platten geholt, falls sie nicht bereits im DB-Cache
stehen. Seiten, die von T gedndert werden, bleiben im DB-Cache und werden
nicht vor Ende der Transaktion (EOT) auf die DB-Platten'verqringt (DB
bleibt sauber). Seiten, die von T gelesen werden, werden nicht vor EOT aus
dem DB-Cache verdringt (um Platz fir benGtigte Seiten anderer
Transaktionen zu schaffen). Zur Beendigung von T werden die gednderten
Seiten sequentiell in den SAFE geschrieben. Gednderte Seiten kdnnen dann
spater vom DB-Cache auf die DB-Platten durchgeschrieben werden oder ohne
Durchschreiben erneut geandert werden.

Ziel dieses Kapitels ist es nun nachzuweisen, dap das DB-Cache/SAFE-Konzept
auch in unserer Systemumgebung effizient, d.h. ohne wesentliche Xnderungen
der in [ELHA82] fur ein Seiten-Cache entwickelten Algorithmen, verwendet
werden kann.

Funktionale Anforderungen an das DB-Cache in der neuen Architektur (N.A.}

Die Schnittstelle CI zum Cache-System bildet die virtuelle Maschine auf der
Ebene der Speicherstrukturen (level 2). Das DB-Cache (als Teil des
Host-Arbeitsspeichers) ist somit das konkrete Speichermedium, auf dem die
Datenstrukturen des Relationalen Zugriffssystems abgebildet werden.
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Abb.3.3: Stellung des DB-Cache in der N.A.

Wie aus Abb.3.3 ersichtlich ist, dient das DB-Cache dem Relationalen

Zugriffssystem als integrierter DBMS-Arbeitsspeicher zur Transaktionsab-

arbeitung.

Der Cache-Modul CM ist somit verantwortlich fir

‘- DB-Cache-Speicherplatzverwaltung: Bereitstellung bendtigten Speichers,

- Commit & Recovery mittels SAFE,

- Durchschreiben gultiger Objekte aus dem DB-Cache auf die DB-Platten
(via LIs),

- Beauftragung von LIs zur Materialisierung von DB-Objekten im DB-Cache.

Dabei lassen sich die funktionalen und 1eistungsm3pigen Anforderungen an das
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DB-Cache wie folgt detaillieren:

(V1)

(v2)

(v3)

Verwendung zur Retrieval-Query-Auswertung

Eine effiziente Implementierung der mengenorientierten RAI-
Schnittstelle verlangt, das bendtigte Operanden zur schnellen
Yerarbeitung sich vollstandig im DB-Cache befinden.

Das DB-Cache dient somit als

(vla) Speicher fiir ZERs, welche von einem Backend geliefert werden.

{V1b) Ergebnisspeicher bei  Ausdrucksauswertung mittels der
RelA-Operatoren des QM. - ]

(Vic) Als Indexknoten-Speicher zur Realisierung eines schnellen
Zugriffs auf invertierte Listen.

(Vid) 'Schmierzettei' fir Ablage (durch SAM) und Manipulation
(durch QM) von Tupelidlisten aufgrund von Restriktionsaus-
wertungen mittels Indexen.

Verwendung zur VYorbereitung von DB-Updates

Hierfir soll das DB-Cache verwendet werden als Speichermedium fiir

die Vorbereitung von

(v2a) Updates einer ZER durch den UM, weiche vorher vom QM
bereitgestellt wurde,

{V2b) Indexknoten-Updates durch den SAM,

(V2c) Systemkatalog-Updates (d.h. Einfugen/Loschen/Xndern eines
Tupels in eine Systemrelation) durch den SAM.

Verwendung zum Lesezugriff auf Systemkatalog-Information

Lesezugriffe auf Kataloginformation werden von SAM ausgefiihrt. Dabei
werden einzelne Tupel aus den Systemkatalogen gelesen, welche zum -
Aufbau von Transaktionsdeskriptoren oder 2zur Query-Optimierung ge-
braucht werden.

Aus diesem Anforderungskatalog an das DB-Cache ergeben sich zusammengefaft
folgende erste Konsequenzen fiir die virtuelle Maschine CI und DB-Cache:

(1) Mengenverarbeitung:

ZERs und Tupelidlisten miissen effizient implementierbar sein fur

Lesezwecke (durch QM)
ZERs miissen effizient implementierbar sein fur Update-Iwecke (durch
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QM).
(2) Einzelverarbeitung:
. Indexknoten- und Systemtupelzugriffe (sowohl Lesen als auch Xndern)

mussen effizient imp]ementierbarr sein (durch SAM).

Als nachster Aspekt soll nun der Einflup  unserer  spezifischen
Hardware/Software-Architektur auf das DB-Cache aufgekldrt werden.

Grundtatsache:
Als Ergebnis von Filter-Retrievalauftragen wird nur relevante Information in
das DB-Cache transportiert.

(a) Die (bisherige) Seitenstruktur im DB-Cache geht verloren.
(b) Die urspriingliche Tupelstruktur geht verloren (bei Wegfiltern von
Attributen durch eine LI).
Somit missen die 1in [ELHA82] entwickelten Konzepte eines seiten-
orientierten Cache an die neue Systemumgebung angepapt werden.

Konsequenz:
Die Konstruktion eines Objekt-DB-Cache ist erforderlich.

Ein Objekt-DB-Cache soll als Verwaltungseinheit beliebige Objekte enthalten
kOnnen, und nicht etwa mittels Simulation auf einem Seitencache realisiert
werden. Als nachster Komplex sind nun das Lokalitdtsverhalten sowie
Verwaltungsprobleme eines Objekt-DB-Caches, welcher den genannten
heterogenen Anforderungen einer effizienten Mengen- als auch Einzelverar-
beitung gerecht wird, zu diskutieren.

-Einleitend dazu geben wir zuerst einige Lokalitatsbeobachtungen auf seiten-
organisierten DB-Puffern in herkdmmlichen DBMS (ohne Mengenverarbeitung
durch das Zugriffssystem) an.

Das Lokalitatsprinzip in seitenorganisierten DB-Puffern basiert auf zwei
Effekten:
(1) Aktuell benutzte Information wird wahrscheinlich in der nahen Zukunft
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wieder benutzt ('locality by time').

(2) Information, welche in derselben Seite liegt wie aktuell benutzte
Information, wird wahrscheinlich in der nahen Zukunft benutzt ('locality
by prefetching'}.

Dabei 1ist noch zwischen Intertransaktions-Lokalitat wund Intratrans-

aktions-Lokalitat zu differenzieren.

Vorgenommene Lokalitdtsbeobachtungen durch Analysen von Seitenreferenz-
strings von DB-Systemen mit satzweiser (tupelweiser) Verarbéitun_g zeigten
in vielen Fallen folgendes Verhalten unter parallelen Transaktionen (vgl.
z.B. [RODR763]):

Lokalitdt auf Benutzerdaten ist relativ gering.

Lokalitit auf Systemdaten ist wesentlich stirker ausgepragt.
Ausgehend von diesen empirischen Erkenntnissen soll nun das zu erwartende
Lokalitatsverhalten eines Objekt-DB-Cache 1in der N.A. prognostiziert
werden.

Erwartetes Lokalitatsverhalten eines Objekt-DB-Cache.

(E1)  Auswirkungen auf die Lokalitdt bei Benutzerrelationen.
Das Lokalitatsverhalten wird durch zwei Faktoren bestimmt:
(a) Bei LI-Filterung wird nur relevante Information (die ZERs) fir
die weitere Ausdrucksauswertung in das DB-Cache transportiert;
diese ZERs werden aufgrund der mengenorientierten Filterung im
Ganzen im DB-Cache zur Yerflgung gestellt.

- Der Begriff der 'locality by prefetching' im Bezug auf
Intratransaktions-Lokalitit ist nicht mehr relevant, da sich
fir QM-Operatoren bendtigte Operanden vollstandig im
DB-Cache befinden.

- Da fur jede Transaktion nur relevante Information in das
DB-Cache transportiert wird, verringert sich die 'locality by
prefetching’ im Bezug auf Intertransaktions-Lokalitat, da
i.a. nur Teiltupel im DB-Cache stehen.
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(E2)

(E3)

{b) Die DB-Cache/SAFE-Eigenschaft, dap die von einer Transaktion
benotigten ZERs nicht vor EOT aus dem DB-Cache verdringt
werden, bringt folgende Auswirkung mit sich: Die Ausnutzung von
Intratransaktions-Lokalitat auf ZER-Basis, falls ein
RelA-Operatorbaum identische Teilausdriicke  aufweist, ist
garantiert (dies entspricht einer 'locality by time').

Insgesamt leiten wir aus diesen Uber]egungen folgende Prognose ab:
Intertransaktions-Lokalitat auf gefilterten Benutzerrelationen kann
i.a. als vernachldssigbar angesehen werden.
Fir Indexknoten (z.B. B-Baum-Wurzel) ist Lokalitit ein wichtiger
Faktor, der auf keinen Fall zerstdrt werden soll. Somit darf keine
LI-Filterung auf Indexknoten angewendet werden. Es sind volle
Indexknoten im DB-Cache dem SAM zur Verfligung zu stellen. Dabei ist
gemeinsamer Lesezugriff flr parallele Transaktionen zu gewahrleisten.
Insbesondere fir relationale DB-Systeme stellen die Systemkataloge
Objekte mit sehr hoher Zugriffsfrequenz dar, d.h. die zu erwartende
Lokalitat ist hier am grﬁpten, und darf deshalb durch LI-Filterung
nicht zerstort werden.
Im DB-Cache miissen deshalb volle Systemtupel zur Verfiigung gestellt
werden mit der MOglichkeit gemeinsamen Lesezugriffs. Aufgrund der
geringen Grape von Systemrelationen ist als Optimierung anstelle
eines tupelweisen Transportes von den DB-Platten in das DB-Cache ein
einmaliges Laden (gezieltes Objekt-Prefetching) aller Systemrela-
tionen in  das DB-Cache bei DB-Sessionbeginn  denkbar und
wiinschenswert.

Konstruktionsprinzipien fiir ein effizientes Objekt-DB-Cache.

Die geschilderten Lokalitatsiberlegungen geben Anlap zu folgender funk-
tionalen Aufteilung des DB-Cache:

Jede

Transaktion ﬁ{!t sich benGtigte ZERs, welche von permanenten

Benutzerrelationen abzuleiten sind, von einer LI {iber Filter-Retrievalauf-
trage besorgen {vgl. auch 3.2.4.1). Das bedeutet aber, dap wir keinen
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Versuch unternehmen, die Existenz von ZERs anderer Transaktionen im
Db-Cache auszuniitzen.38) Somit kdmnen ZERs als privat fir gewisse
Transaktionen betrachtet werden.

In ahnlicher Weise werden wir Tupelidlisten behandeln. Sie sind privat fir
gewisse Transaktionen und werden jeweils neu vom SAM erzeugt ohne
Ausnlitzung evt. schon vorhandener anderer Tupelidlisten.

Flir Indexknoten und Systemtupel hingegen wird Lokalitat ausgenitzt.
Insgesamt erhalten wir also folgende Unterteilung des DB-Cache:

-~ Private Bereiche zur Mengenverarbeitung : Private-C
- Gemeinsame Bereiche zur Einzelverarbeitung: Public-C

Private-C: Public-C:
De-Cache:
C-Tabellen C-Satze

Abb.3.4: Funktionale Aufteilung des DB-Cache.

Spezifikation des Objekt-DB-Cache.

(DB-C1) Logische disjunkte Aufteilung:
DE-Cache = Private-C Y Public-C

(DB-C2) Spezifikation von Private-C.
Der Private-C ist partioniert unter parallelen Transaktionen.
Speicherobjekte in Private-C sind die sogenannten C-Tabellen (siehe
Abb. 3.4). Eine solche C-Tabelle besteht einfach aus einer Folge
von Bytes (z.B. vrealisiert als Array), weiche durch die
Cache-Verwaltung CM nicht interpretiert wird. Der Yerwendungszweck
von C-Tabellen ist die Implementierung von

Ehian wird 1.a. auch nicht das Gawinschte finden.
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- LERs

-~ Tupelidlisten

Operationen auf C-Tabellen: sequentieller und/oder random Zvgriff
auf einzelne Bytes.

Die Interpretation von C-Tabellen-Inhalten erfolgt oberhald der
Cache-Schnittstelle CI durch die Moduln Gl und UM.

(D6-C3) Spezifikation von Public-C.

Der Public-C ist gemeinsam benutzbar filir parallele Transaktionen.
Speicherobjekte sind die sogenannten C-S&tze, welche ebenfalls eine
durch den Ch uninterpretierte Bytefolge darstellen.

Der Verwendungszweck von C-Satzen besteht in der Implementierung
von

- vollen Indexknoten
- vollen Systemtupeln

Die Interpretation von C-S3tzen erfolgt oberhalb von CI durch den
SAM.

Eigenschaften dieser Organisation.

(1

(2

(3

) Die Bediirfnisse einer effizienten mengenmafigen Implementierung der QM-
und UM-Mengenoperatoren sind durch die Private-C-Organisation erfillt.

) Die Aufteilung in Private-C und Public-C steht im Einklang mit der
erwarteten Lokalitdt fiir DB-Cache-Zugriffe durch das Relationale
Zugriffssystem.39)

) Die Cache-Speicherverwaltung ist durch den Modul CM einfach und

effizient moglich.

Der CM benGtigt dazu den sogenannten Cache-Katalog C-cat, in dem die
Abbildungen wvon C-Tabellen und C-S&tzen auf DB-Cache-Adressen fest-
gehalten sind.%0) Dazu bendtigt man eindeutige Identifikatoren fur die

B)ir Spezialanmendungen mit hoher_ zeitlicher Lokalitit -wie etwa bei Flugbuchungssystemen:

die Nachfragdﬁuﬁg(ﬂt 2u den Flugen steigt mit nahendem Abflugtermin- st folgende, nach-
traglich einbaubare Zusatzoptimierung moglich: Jede LI wird mit einem seitenorganisierten

1/0Cache ausgeriistet. Damit Kkomnen DB-Plattenzugriffe fir hochaktuelle Berutzertupel
vertrieden werder:.

lyeitere zustandsinformationen fir Commit/Backup/Recovery-Zwecke werden Hier micht eigens

endhnt (vgl. dazu [ELHAR?]).
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(4

—

Cache-Objekte, welche wir wie folgt bezeichnen:

- C-id fir eine C-Tabelle

- id fiir einen C-Satz4!)

Der C-cat enthdlt dann folgende Information, falls alle Cache-Objekte
physisch-sequentiell abgelegt sind:

(a) Private-C-Abbildung: {C-id} —> {C_addr,byte length}

(b) Public-C-Abbildung: {1id} —> {C_addr,byte length}

(c) Freispeicherliste FS fir freien DB-Cache-Platz.

Die Private-C-Abbildung ist sehr kurz, da nur komplette 'C-Tabefﬂen, und
nicht (Teil-)Tupel einzeln verwaltet werden. Der Speicherbedarf fiir die
Pubtic-C-Abbildung ist auch nicht ilibermapig, da die Kardinalitdt von
Systemrelationen relativ gering ist und Indexknoten gewGhnlich
Seitengr(')pe aufweisen. Wesentlich ist ferner, dap die angegebene
Private-C-Abbildung eine sehr effiziente Implementierung  der
QM-Operatoren gestattet. Insgesamt betrachtet, ist das
Identifizierungsproblem eines DB-Cache mit beliebig grofen und beliebig
strukturierten Objekten zufriedenstellend gelost. Ein kleiner unver-
meidbarer Nachteil eines Objekt-DB-Cache bleibt natlirlich erhalten,
namlich das Fragmentierungsproblem von Cache-Speicherplatz. Zu diesem
Komplex existieren jedoch bekannte Standardiosungen, so dap wir diesen
Aspekt nicht weiter verfolgen brauchen.

Bei der Reservierung einer C-Tabelle ist es wichtig, dap dem CM eine
zuverldssige Schatzung der TabellengrGfe mitgeteilt wird. Dies gilt
insbesondere bei der Fillung einer C-Tabelle mit gefilterten Daten durch
eine LI. Da Kardinalitdts-Abschatzungen fiir ZERs bei der
Query-Optimierung sowieso  vorgenommen  werden  missen (vgl.
Kap.5.4.3.1), stehen diese somit 'gratis' zur Verfﬁgung.42)

Filteranomalien beim Cache/SAFE-Konzept.

4gine ausgiebige Diskussion der Eigenschaften von lids erfolgt in Kap.3.3.2.1.
Q)ine Aternative Losungsmoglichkeit flir dieses Problem besteht in einer Kontingentierung von

Teflen (Kacheln) der Freispeicherliste FS an einzelne LIs. Der Philosophie von strenger
funktionaler Aufteflung folgend, ziehen wir jedoch cbige Yariante vor.
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. Bei der Ausflihrung von LI-Filteroperationen wup eine spezifische
-Cach‘e/SAFE-Eigenschaft sorgfaltig berlicksichtigt werden:
Neue giltige Tupelwerte werden nicht vor oder bei ECT auf die DB-Platten
geschrieben, sondern erst spater bei Bedarf (z.B. DB-Cache-Platzmangel)
eigenstindig durch den CM. Somit ist auf den DE-Platten nicht notwendiger-
weise immer die neueste giltige Version einer Relation gespeichert.
Falls Filter-Auftrige 'bedenkenlos' an die LI geschickt werden, konnen
deshalb folgende Filteranomalien auftreten:
(1) Fehlerhafte Filterung eines Tupels:
Ein Tupel wird als Treffer durch die LI erkannt, obwohl es inzwischen
geldscht wurde oder bereits eine neue gultige Tupelversion im DB-Cache
existiert, welche das vorliegende Filterpridikat nicht mehr erfullt.
(2) Unterlassene Filterung eines Tupels:
Ein Tupel wird nicht als Treffer durch die L1 erkannt, obwohl bereits
eine neue gultige Tupelversion im DB-Cache existiert, welche das
vorliegende Filterpradikat nunmehr erfUllt, oder weil es neu eingefiigt,
aber noch nicht auf die DB-Platten durchgeschrieben wurde.
Ein moglicher Weg aus diesem Dilemma bestunde darin, nach erfolgter
LI-Filterung im DB-Cache alle Treffertupel zu lberprifen, ob eine ungultige
Filterung vorliegt und gegebenfalls diese nachtraglich zu eliminieren.
AuBerdem mﬁpte noch auf unterlassene Filterung getestet werden. Durch
dieses aufwendige Verfahren wirde jedoch ein Teil der Effizienzvorteile
einer schnellen LI-Filterung in Frage gestellt werden, auch wiirde die
Systemkomplexitat dadurch enorm erhGht werden.

Losungsvorschlag:

- Wir betrachten folgendes Scenario:

Ein Filterauftrag fur Relation R wird an den CM erteilt {vom TM als Folge

der CM-bezogenen Operatoren COMPLETE_RELSCAN oder SELECTIVE_RELSCAN).
Dann geht der CM wie folgt vor:

if <nicht ausdriicklich die alte Version von R verlangt wird43) >
and

®lpas ist mdglich bei einer Transaktions-Synchronisation nach dem Schattenkonzept ([BAHRE0]).
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<es befinden sich neue giiltige Tupelversionen von R im DB-Cache,
welche noch nicht auf DB-Platte durchgeschrieben sind>
then (*forciertes Durchschreiben*)}
<CM erteilt Durchschreibe-Auftrag fur diese Tupel an LI>;44)
<Nach erfolgter Bestatigung durch die LI leitet CM den
Filterauftrag an die LI weiter>

<CM leitet den Filterauftrag sofort an die L1 weiter>

fi; '
Beurteilung dieses Yerfahrens:
Das forcierte Durchschreiben von gednderten guitigen Objekten aus dem
DE-Cache auf die DB-Platten bringt offensichtlich nur dann keinen Effi-
zienzverlust mit sich, wenn die Lokalitat auf den durchzuschreibenden Ob-
jekten relativ gering ist. MNach unserer Einschatzung heiPt das, dap
LI-Filteroperationen auf Systemrelationen nicht zulassig sein durfen. Sie
sind auch nicht notwendig in unserer Architektur, da wir annehmen, dap sich
die Systemrelationen stets volistandig im DB-Cache befinden.
Forciertes Durchschreiben von Benutzertupeln hingegen bedeutet keinen Effi-
zienzverlust gegeniiber einem seitenorientierten DB-Cache (wo dies nicht
notwendig ist), da die erwartete Lokalitdt hierbei sehr gering ist und somit
Seiten mit solchen Tupeln auch bei einem Seiten-Cache irgendwann durchge-
schrieben werden, ohne vorher wiederbenutzt worden 2u sein.
Diese Notwendigkeit des forcierten Durchschreibens von Benutzertupeln wird
durch die bisher getroffene Aufteilung des Objekt-DB-Cache in Private-C und
Public-C in wirksamer Weise unterstiitzt.

Verfeinerte funktionale Aufteilung des Objekt-DB-Cache.

Wir nehmen eine weitere Untergliederung des Objekt-DB-Cache hinsichtlich
des Verwendungszwecks vor.
(1) Logische Aufteilung des Private-C:

#biese Initiative mup vom CM ausgehen (und micht etwa von der betreffenden L1), da, wie in
Kap.3.3.1 diskutiert wird, die Lis micht in das Transaktionskonzept eingebunden sind.
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Private-C = Workspace-C W Update-C U Committed-C

(2) Physische Aufteilung des Public-C:

Public-C = Read-C U Copy-C

Die diesen Partitionen zugrundeliegende Verwendungsabsicht ist dabei wie

folgt:

ad (1): - Morkspace-C ist partitioniert unter den parallelen Transaktionen,

er wird verwendet zur mengenmilh‘gen Retrieval-Query-Auswertung.
C-Tabellen enthalten: . ZERs
. Tupelid-Listen

- Update-C ist auch partioniert unter parallelen Transaktionen, er

ad (2): -

wird verwendet zur Vorbereitung von Xnderungen von Benutzerrela-
tionen.

C-Tabellen werden aus dem Workspace-C geliefert (nur logischer
ﬁbergang, keine Kopiervorgange),

C-Tabellen enthalten: . ZERs

Committed-C ist unzuganglich fur Transaktionen, er wird vom ChM

forciert bei entsprechenden LI-Filterauftragen auf die DB-Platten

durchgeschrieben (liber SI-Schreibauftrage). Beim erfolgreichen
Commit von ZERs im Update-C erfolgt ein logischer ﬁbergang in den
Committed-C.

Read-C ist gemeinsam benutzbar fiir Lesezugriffe paralleler

Transaktionen.
C-Satze enthalten: . volle Systemtupel
. volle Indexknoten

- Copy-C ist partitioniert unter parallelen Transaktionen, er dient

zur Vorbereitung von Knderungen von Systemtupeln oder Indexkno-
ten. Dabei wird eine physische Kopie aus dem Read-C gezogen und
im Copy-C zur Verfiigung gestellt.
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Read-C: Workspace-C:
Objekt-
Lesen von System- Retrievalquery-Auswertung unbe-
tupeln und mit Tupelid-Listen legt DB-Cache
Indexknoten und ZERs
Copy-C: Update-C: Committed-C:

Yorbereitung von
Xnderungen von
Systemtupeln und
Indexknoten

Vorbereitung von
Knderungen von
(Benutzer-)ZERs

Neue giiltige Ver-
sionen von
{Benutzer-)ZERs

Abb. 3.5: Das Objekt-DB-Cache als integrierter DBMS-Arbeitsspeicher
fiir Mengen- und Einzelverarbeitung.

Als Jetzter Punkt verbleibt nun noch eine explizite Angabe der externen
CM-Operatoren {welche der C1-Schnittstelle entsprechen).

Spezifikation der CI-Schnittstelle:

(CI1) Operatoren auf Public-C

Diese Gruppe von Operatoren entspricht der CM-Schnittstelle eines
Seitencaches, jedoch mit Auftrdgen fiir C-Sdtze anstelle von Seiten.
Als Antwort auf Auftrige zur Verfugungstellung von C-S3tzen wird die
DB-Cacheadresse zuriickgegeben (an den SAM).

gR_REC (<1id>,<byte length>} RETURNS (<C_addr>)
gW_REC (<lid>,<byte length>) RETURNS (<C_addr>)
noR_REC (<1id>)
. nol_REC (<lid>)
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Anmerkungen:

- gR_REC und gW _REC werden vom SAM aufgerufen, noR_REC und
noW _REC vom LM.

- Die Sat2lange ist dem SAM bekannt, da gR_REC bzw. gW_REC nur
flir Systemdaten mit bekannter Linge verwendet werden.

- Die Semantik von noR_REC bzw. noW REC ist identisch zum sei-
tenorganisierten DB-Cache: das angesprochene Objekt wird von
keiner Transaktion zum Lesen im Read-C bzw. zum ZXndern im
Copy-C bendtigt und kann somit vom CM in die Liste der ersetz-
baren C-Objekte aufgenommen werden.

(C12) Operatoren auf Private-C

Aufgrund der ‘'Schmierzettel'-Verwendung von Workspace-C durch den
QM sind zusdtzlich zum Seitencache explizite Reservierungsauftrage
fiir bendtigte C-Tabellen notwendig.#5) Dies kann insofern Josgelost
von Sperren gesehen werden, als ein Weiterverarbeiten von
DB-Information stattfindet, welche vorher schon entsprechend ge-
sperrt wurde. Da auPerdem C-Tabellen exklusiv fir Transaktionen
sind, kann eine explizite Freigabe fr C-Tabellen aus Workspace-C vor
EOT erfolgen. Diese Mdglichkeit ist besonders fiir unsere mengen-
m'a'pige Queryauswertungsstrategie unbedingt wiinschenswert.

RESERVE_TAB (<C-id>,{<Relid>},<exp byte Tength>)
RETURNS(<C_addr>,<byte length>)
. RELEASE_TAB (<C-id>)

Diese beiden Operatoren werden vom TM aufgerufen, welcher die
eindeutigen C-ids vergibt und zusammen mit den Cacheadressen in die
Jjeweiligen Transaktionsdeskriptoren eintrdgt. Der Parameter <Relid>
ist nur fiir solche C-Tabellen anzugeben, welche zur Yorbereitung von
ZER-Updates verwendet werden sollen.

Des weiteren benGtigen wir einen Operator, welcher die Fullung einer
C-Tabelle mittels LI-Filterung bewerkstelligt; dieser Operator wird

%)piese bletben dam auch im DB-Cache bei EOT oder bis zur expliziten Freigabe!
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(CI3)

vom TM aufgeru_fen.
. gTAB (<C_addr,byte Tength>,<Relid>,<op_spec>)

Die mitgelieferte Cacheadresse identifiziert die (bereits vorher
reservierte C-Tabelle), in die die betreffende LI die gefilterten
Daten ablegen soll. Der konkrete LI-Auftrag (vgl. auch SI-Schnitt-
stelle, 3.2.4.1) ist im Parameter <op_spec> enthalten. Bei der
Implementierung dieses Operators ist der Lasungs;lorscmag ur
Vermeidung von Filteranomalien zu berlicksichtigen. '
Commit-Operator auf Public-C und Private-C

Dieser Operator wird vom LM aufgrund einer erfolgreichen Priifung
eines FINISH_TRANS-Wunsches aufgerufen.

. COMMIT (<C-id_specs>,<lids>)

Der Parameter <C-id_specs> liefert folgende Information:

- Liste der C-Tabellen fur das Commit.

- Aus dem Transaktionsdeskriptor entnommene Beschreibung, welche
Attribute (in welcher Reihenfolge) vorhanden sind (fur alie
beteiligten C-Tabellen aus Update-C).

Die Ausfihrung dieses Auftrags durch den CM bewirkt das Logging der

angegebenen Objekte auf den SAFE. Fiir Systemtupel oder Indexknoten

wird dabei der 1id mit vermerkt, bei ZERs die entsprechende

(Teil-)Tupelspezifikation. Dap diese objekt-orientierte SAFE-Infor-

mation auch tatsdchlich ausreicht, um das Transaktionskonzept im

Fehlerfall zu garantieren, wird im nachsten Abschnitt diskutiert.

Abschliepende Bewertung des Objekt-DB-Cache:

Die angegebene Konstruktion des Objekt-DB-Cache stellt eine effiziente
Verallgemeinerung des seitenorganisierten DB-Cache/SAFE-Verfahrens dar, und
zwar aus folgenden Griinden:

{a) Das Problem "Was ist eine vernunftige Verwaltungseinheit fir den CM?"
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(b

—

-

{c

(d)

ist zufriedenstellend geldst: C-Tabellen flir Mengenverarbeitung, C-Satze

fir Einzelverarbeitung.

Die Aufteilung des DB-Cache in Private-C und Public-C steht im Einklang

mit der prognostizierten Lokalitat.

Die CI-Operatoren lassen sich, wie beim Seiten-DB-Cache, in sinnvoller

Weise an die Sperrebene koppeln:

. Die Semantik der CI-Operatoren auf Public-C ist vdllig analog zu den
entsprechenden Operatoren beim Seiten-DB-Cache (vgl.[ELHA82]).

. Die CI-Operatoren auf Private-C sind eine homogene Erweiterung des
DB-Cache/SAFE-Verfahrens flir die Erfordernisse der Mengenverar-
beitung.

Die schnellen Restart-Zeiten des seitenorganisierten DB-Cache/-

SAFE-Verfahrens sind auch beim Objekt-DB-Cache garantiert:

Beim Logging auf den  SAFE mup  fir ZERs zwar  etwas

Verwaltungsinformation geschrieben werden; die auf den SAFE zu

sichernden ZERs enthalten aber aufgrund der Datenfilterung nur

relevante Information. Es ist deshalb bei unserer Architektur zu
erwarten, dap die SAFE-Lange kiirzer ist als beim Seitencache und somit
die Restart-Zeiten im Fehlerfalle mindestens genau so schnell sind.
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3.2.4. Spezifikation des Intelligenten DB-Speichersystems.

Zur Vergegenwdrtigung der Systemarchitektur illustrieren wir nochmals einen
Ausschnitt aus der Gesamt-DBMS-Architektur (Abb.3.2).

' |
o e R et i Host
| '
: [CH] i
i L ]
! '
: \ '
A :
Y :
[Bintj] ! i
' |
3 RN DU ! g
} ' ' Intelligentes
{881} : ! DB-
e ! Speichersystem
- =
DB-

Platte;

P]atte"

Backend; Backendp

Abb.3.6: Ausschnitt aus der Modulhierarchie.
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Wir wollen noch einmal darauf hinweisen, dap das Backendinterface Bintj
jdentisch ist fiir alle j=1,....,n. Das gleiche gilt fur die Lokale Intelligenz

L1j. Dementsprechend besitzen natiirlich auch alle Backendj dieselbe
Schnittstelle SI.

Kommunikation zwischen Host und Backends:

Jeder Backend; soll vollkommen asynchron zum Host arbeiten kdnnen. Die
Kommunikation wird dabei durch Hint und Bintj realisiert. Das Hostinterface
Hint ist ein Bestandteil oder eine Erweiterung des Host-Betriebssystems. Die
Kommunikation kann sowohl {Uber eine I/0-Schnittstelle mit intelligenten
Kandlen (Kanalprogramm) als auch Uber einen Bus mit Botschaften-Mechanis-
men laufen. Diese Feststellung soll insbesondere zum Ausdruck bringen, dap
kein gemeinsamer Speicher fiir schnelle Kommunikationszwecke verwendet zu
werden braucht (und soll). Das 13pt sich damit begrinden, dap die
SI-Schnittstelle zu den LIs eine hohe, teilweise mengenorientierte Retrie-
val/Store-Schnittstelle bildet und somit zu erwarten ist, dap der
Kommunikations-Overhead zwischen einem Backend und Host relativ gering ist
im Vergleich zur Bearbeitungszeit flr SI-Operatoren durch eine LI.

3.2.4.1. Beschreibung der Schnittstellen-Operatoren und
Aspekte ihrer Implementierung.

Eine LI bildet zusammen mit einem DB-Plattenstapel eine Backend-Maschine
mit folgenden Aufgaben:

{L11) Xomplexe Filter-Retrievaloperationen fiir Mengenverarbeitung.

{L12) Einfache, nicht filternde Retrievaloperationen fir Einzelverarbei-
tung.

(LI3) Sichere Durchschreibe-Operationen von giiltigen DB-Cache-Objekten auf
die DB-Platten.

(LI4) Autonome DB-Platten-Yerwaltung, Media-Failure Recovery.
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Die DB-Platten sind das sichere Langzeitspeichermedium fiir permanente
Benutzerrelationen
Systemrelationen
Indexe

Die LI-Operatoren ({LIl), (LI2) und (LI3) realisieren die Speicherschnitt-
stelle SI. ‘

Die von uns vorgenommene funktionale Aufteilung des relationalen DBMS ist
charakterisiert durch die Auslagerung von linearen Operationen auf Tupel-
mengen in das Intelligente DB-Speichersystem.

Definition:
Als lineare Operation bezeichnen wir eine Operation Op auf einer Menge M von
Tupeln mit folgender Eigenschaft: Zur Berechnung des Ergebnisses von Op mup
Jedes Tupel von M hichstens einmal betrachtet werden.
Fir eine mengenmap'nge Queryauswertung Uber RelA-Operatoren kommen folgende
1ineare Operationen in Frage:
(1) lineare Filteroperationen:
(1.1) Restriktion einer Relation, welche tupellokal ausgewertet werden
kann.
(1.1) 'Wegschneiden' von Attributwerten von Tupeln einer Relation
(“partielle® Projektion, d.h. ohne Duplikatelimination).
(2) lineare Aggregatfunktionen:
z.B. MIN, MAX, SUM, AVG, COUNT

Eine Kombination solcher linearer Operationen ergibt wiederum eine lineare
Operation, so dap also Sequenzen von Operationen (1.1}, (1.2) und (2) fiir
ein und diesselbe Relation in einem einzigen LI-Auftrag zusammengefapt
werden konnen. Eine Kombination von Restriktions-Operationen bezeichnen wir
als LI-Filterformel.
Eine LI-Filterformel Fp ist wie folgt definiert:

1

Fp = 1/\1C1 , wobei jedes C; von der Form



62 3. Furktionale Beschreibung der neuen Architektur.

my
¢y = \/(:-;j ist (konjunktive Normalform).
J=1

Jeder Term C,-J. bezieht sich dabei auf dieselbe Relation R und besitzt die
elementare Form

o
ol
n

<R.attrl> <comp_op> <const_val> oder
Ci; = <R.attrl> <comp_op> <R.attr2>

wobei:. <R.attrl> und <R.attr2> sind Attribute von R

. <comp_op> e {=,%,>,2,¢,¢}

» 2,5,

. <const_val> ist ein Element des Wertebereichs von <R.attrl>
Anmerkung: In SQL ist es mdglich, tupellokale Restriktionen mit Hilfe von
arithmetischen Ausdriicken zu formulieren, z.B.:

SELECT r1, r2
FROM R
WHERE rl-r2 < 50
Solche (etwas aufwendigere) tupellokal auswertbare Restriktionen sollten

natlirlich auch zum Filterrepertoire jeder LI gehdren. Wir verzichten jedoch

der Einfachheit halber auf eine dementsprechende Erweiterung der Definition
fir eine LI-Filterformel.

Spezifikation der SI-Schnittstelle:

EXH_FILTER (<Re'|id>,<LI-fﬂterformu1a>,<aggr_fcts>,<atttr_1ist>,
<tupel_layout>,<C-table_addr>,<id_flag>)
SEL_FILTER(<Relid>,<tupelidlist> <L I-filterformula>,<aggr_fcts>,

<attr_Yist>,<tupel_layout>,<C-tabl e_addr>,<id_flag>)
GET_REC {<id>,<C-record addr>)
PUT_TAB (<Relid>,<C-table>,<C-table_ spec>,<id_flag>)
PUT_RECS (<1id_Jist>,<C-records>,<id_flag>)
CREATE_SEG (<Relid/Indid>,<space_spec>)
DROP_SEG (<Relid/Indid>)



v

3.2. Entwurfskriterien, Modularisierung und Schrittstellenbeschreibungen. 63

Im Vergleich zu anderen DB-Systemen lassen sich obige drei Leseoperationen
EXH FILTER, SEL_FILTER und GET_REC in etwa wie folgt einordnen:
(a) EXH_FILTER ist charakteristisch fir assoziative Platten (wie z.B. in
DBC): es durchsucht sequentiell eine komplette Relation und filtert die
gesuchten Tupel heraus; als Ergebnis wird eine C-Tabelle im DB-Cache
gefilt.
SEL_FILTER ist eine Mischung aus adressiertem und assoziativem Zugriff:
es arbeitet auf einer Teilmenge der Bldocke, in denen eine Relation
gespeichert ist, und filtert die gesuchten Tupel aus- d"ieserg B1dcken
heraus; als Ergebnis wird ebenfalls eine C-Tabelle im DB-Cache géfﬁllt.
(c} GET_REC entspricht der Standard-Leseoperation in konventionellen
DB-Systemen. (Hier jedoch auf C-Satz-Basis ansteile von einer Seite).
Als Ergebnis wird ein C-Satz im DB-Cache gefillt.

(b

—

PUT_TAB und PUT_RECS sind mengenorientierte Durchschreibe-Operatoren fir
neue gliltige Objektversionen aus dem DB-Cache auf die DB-Platten. Auf die
eben genannten Qperatoren werden wir spater noch detaillierter eingehen.

Die Operatoren CREATE_SEG und DROP_SEG werden zur Realisierung
(hinsichtlich Reservierung/Freigabe  von  DB-Plattenspeicher) von
DDL-Anweisungen der Art 'CREATE RELATION...', 'CREATE INDEX...', 'DROP
RELATION...' und 'DROP INDEX...' bendtigt. Genaueres dazu enthalten die
Kap. 3.2.4.2 und 3.3.2.

Die Bedeutung der Parameter der drei Leseoperationen ist wie folgt:
<Relid> : eindeutiger Identifikator fir eine Benutzerrelation.
<lid> : eindeutiger Identifikator fUr ein Systemtupel oder Indexknoten.
<LI-filterformula> : ist eine LI-Filterformel.
<aggr_fcts> : zusatzlich auszuwertende Aggregatsfunktion(en).
<attr_list> : diejenigen Attribute, welche nicht wegprojeziert werden
diirfen.
<tupelidlist> : ist eine Tupelidliste fiir Tupel von Relid, welche vorher
vom SAM bzw. QM berechnet wurde. Nach Mdglichkeit ist
diese bereits so sortiert, dap die Plattenarmbewegung auf
die entsprechenden Tupel minimiert sind (vgl. dazu
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Kap.3.3.2.1).
<tupel_layout> : hier bekommt eine L1 Information iber die Intern-
struktur von Tupeln mitgeliefert (z.B. Attribut-
1angen,-positionen)
<C-table_addr> : bezeichnet die DB-Cache-Adresse (einschlieBlich Lange)
einer bereits reservierten C-Tabelle.
<C-record_addr> : analog fiir einen C-Satz.
<id_flag> : boolesche Gm')pe, welche angibt, ob der Tupelid als Teil eines
gesuchten Tupels mitgeliefert werden soll (Begriindung er-
folgt in Kap.3.3.2.1).

Einige Anmerkungen:

(a) ad <tupel_layout>:

Die Versorgung einer LI mit der Strukturinformation fdr Tupel hat den
Vorteil, dap die LI nicht auf die Systemrelationen zugreifen mup, um Tupel
richtig analysieren zu konnen. Jede LI mup somit nur Tupelgrenzen auf den
Bldcken der DB-Platten kennen. Dieses Vorgehen entspricht wiederum dem
Prinzip der strikten Trennung von logischen und physischen Aspekten, d.h. im
voriiegenden Fall, dap eine LI nmur mit Details der
DB-Platten-Speicherorganisation betraut werden darf. Eine alternative
LOosung wird beim  DBC-Datenbank-Rechner ([BANE78])  beschritten:
selbstbeschreibende Abspeicherung von Tupeln auf den DB-Platten. Der
Nachteil dieser Organisation ist ein bis zum Doppelten erhdhter
Plattenspeicherbedarf fiur Relationen, weswegen wir uns fir die angegebene
Losung entscheiden (vgl. auch Diskussion in Kap.3.2.4.2).

(b} ad <C-table_addr>:

‘Wie schon erwdhnt ist es bei diesem Verfahren der a priori Reservierung
wichtig, gute GrSﬁenschStzungen fur C-Tabellen zur Hand zu haben. Der
Hauptgrund  liegt nicht etwa in  einer potentiellen DB-Cache-
Speicherverschwendung bei 2zu hoch angesetzten Schdtzungen, sondern genau
der umgekehrte Fall soll vermieden werden. Der Transfer von gefilterten
Daten in das DB-Cache ist genau dann am effizientesten, wend die gesamten

Ergebnisdaten 'in einem Schwung' Ubertragbar sind mit nur einem
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Unterbrechungssignal vom Backend an den Host nach erfolgreichem Ende der
gesamten Ubertragung. Diesen Vorgang wollen wir ais C-Table-Swapping
bezeichnen. Stelit sich hingegen die reservierte C-Tabelle wahrend der
Datentibertragung als zu klein heraus, dann mup zum einen der Filterungs-
prozep vorerst gestoppt werden, und dann vom CM eine Verldngerung der
C-Tabelle beantragt werden. (Die denkbare Alternative einer a posteriori
Reservierung durch die LI  scheitert vermutlich am 2z2u kleinen
LI-Arbeitsspeicher).

Effizienzfragen bei der Implementierung linearer Operationen.

Der anzustrebende Ideaifall bei der Implementierung der Operationen
EXH_FILTER und SEL_FILTER ist folgender:

Die betroffenen Tupel kdnnen von der DB-Platte mit voller Plattengeschwin-
digkeit - dh ohne den Verlust von unndtigen Plattenumdrehungen - in den
LI-Arbeitsspeicher gelesen und dort von der LI 'im Flug' entsprechend der
anzuwendenden linearen Operation analysiert werden. Die Auswertungszeit fur
EXH_FILTER bzw. SEL FILTER entspricht dann der Ubertragungszeit von der
DB-Platte, welche wir als Realzeit bezeichnen wollen. Falls EXH FILTER bzw.
SEL_FILTER in Realzeit ausgefiihrt werden kann, so sprechen wir von einer

Im-Flug-Filterung.

Prinzip zur Realisierung der Im-Flug-fFilterung:
Die Auswertung linearer Operationen wird 'off-the-disk’' unter Zuhilfenahme
der Wechselpuffertechnik vorgenommen.
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Private-C:
DB-Cache
C-table_addr:

utfer
D5- =
Plattej| Block/ “filtern"

Spur

LIj-Arbeitsspeicher

Abb.3.7.: Prinzip der Im-Flug-Filterung bei 'off-the-disk'-
Yerarbeitung.

Dabei wird ein Puffer von der DB-Platte mit 'rohen' Daten gefiillt, wahrend
parallel dazu die Daten im ‘zweiten Puffer von der LI gemﬁp der
anzuwendenden linearen Operation (Restriktion, partielle Projektion, Aggre-
gatsfunktion bzw. Kombination aus diesen) verarbeitet werden. Die Eigen-
schaft einer 1linearen Operation - jedes Tupel mup hbchstens einmal
betrachtet werden - sollte nun garantieren, dap die L1 mit der Verarbeitung
eines Puffers fertig wird, bevor der Datentransfer in den anderen Puffer
beendet ist, wonach sofort die Rollen der beiden Puffer fir die weitere
Verarbeitung vertauscht werden konnen (d.h. fiir diesen Fall Tliegt
tatsachlich eine Im-Flug-Filterung in Realzeit vor). Falls Jedoch die LI bei
der Ausfilhrung der linearen Operation zu langsam 1ist, so mup mit dem
weiteren Datentransfer von der DB-Platte gewartet werden, was den Verlust
von einer oder mehreren Plattenumdrehungen zur Folge hat.
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Die Verarbeitungszeit einer linearen Operation ist somit abhdngig von ihrer
Komplexitdt, d.h. z.B. von der Anzah! von Konjunktionen und Disjunktionen
in einer LI-Filterformel und der Anzahl der Aggregatsfunktionen. Je nach
der Zahl der verlorenen Plattenumdrehungen ergeben sich somit fir die
Verarbeitungszeit einer linearen Operation Treppenfunktionseffekte in Ab-
hingigkeit ihrer Komplexitat. .
Fiir jeden konkreten LI-Prozessor wird es somit eine Im-Flug-Komplexitats-
grenze fir lineare Operationen geben, unterhalb derer das Wunschziel einer
echten Im-Flug-Filterung erfilllt ist. o

Diese interessante Frage der Bestimmung der Im-F]ug-KomplexitEtsgrénze {in
Abhangigkeit der Geschwindigkeit der DB-Platte und des LI-Mikroprozessors)
kann im Rahmen dieser Arbeit nicht umfassend weiterverfolgt werden.

Stattdessen begniigen wir uns mit einer groben Abschatzung der Anforderungen
an die Prozessorleistung eines LI-Prozessors, wenn als DB-Platte die
momentan schnellste Platte IBM 3380 eingesetzt wird.

Die maximale Datentransferrate betrdgt fur die 3380 etwa 3MBytes/sec.
Angenommien, bei der Filterung

- mup jedes Byte angeschaut werden (ungunstigster Fall),

- der Test eines Bytes erfordert drei Instruktionen (giinstigster Fall).
Daraus ergibt sich als untere Schranke eine Anforderung von 9 MIPS fiir
einfache Vergleichsoperationen an die Prozessorleistung des
Filterprozessors. (Anm.: Der Filterprozessor 'Accelerator' in der IDM 500
Jeistet 10 MIPS) Eine solche hohe MIPS-Rate 1ist natlirlich mit
konventionellen Mikros nicht erzielbar. Aufgrund der Information in
<tupel_layout> ist diese allerdings im Normalfall auch nicht notwendig, da
die LI gezielt immer nur einen Teil eines Tupels testen mup. Deshalb ist zu
vermuten, dap im Normalfall mit 1-2 MIPS Mikroprozessoren das Ziel einer
Im-Flug-Filterung fir eine sehr grope Klasse von Filterpradikaten
verwirklicht werden kann. Abschiiepend zum Komplex der Im-Flug-Filterung sei
noch vermerkt, dap bei Verwendung von firmware-programmierbaren
LI-Prozessoren weitere kostenglinstige Leistungssteigerungen zu erzielen
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sind.46)

Die Wah! einer verniinftigen Puffergrape wird von folgenden Faktcren
beeinflupt:

(1) Was ist eine 'verninftige' Filtereinheit:

Tupellokale Filterung auf Blockbasis ist nur woglich, wenn die zu
prifenden Attribute in einem Block liegen; anderenfalls ist zu graperen
Einheiten Gberzugehen (mehrere Blcke bis maximal eine Spur). Unter der
Annahme, dap die obige Voraussetzung erfillt ist, ist fir die Operation
SEL_FILTER Filterung auf Blockbasis vorteilhaft. Fir EXH FILTER
hingegen kann Filterung auf Spurbasis besser sein.

Kapazitat des verfugbaren LI-Arbeitsspeichers:

Da wir als LI-Prozessoren billige Standard-Mikros einsetzen wollen, ist
die Kapazitdt des LI-Arbeitsspeicher relativ gering.

Fir die IDBM-Platte 3380 betrigt die Speicherdichte etwa 47.5

KBytes/Spur. Somit bendtigen wir bei spurweiser Filterung 95 KBytes fur
die beiden Wechselpuffer.

(2

—

Fur den Nachweis, dap die Filterung eines Puffers parallel zur Fillung des
anderen mittels heute schon im Handel verfiigharen Mikros realisierbar ist,
wollen wir uns mit einem Hinweis auf die Mikroprozessoren 8086 und 8089 von
INTEL beschranken. Der 8089 Input/Output Prozessor ist ein hochleistungs-
fahiges General-Purpose 1/0-System, welches auf einem einzigen Chip
implementiert 4ist, und ist mit dem 8086-Prozessor kompatibel. Der
Befehlssatz umfaPt ca. 50 verschiedene Befehlstypen, welche speziell in
Hinblick auf eine effiziente 1/0-Verarbeitung konstruiert wurden. Innerhalb
eines 8089 gibt es zwei unabhdngige 1/C-Kandle, von denen jeder die
Eigenschaften einer CPU wmit denen eines sehr flexiblen DMA-Kontrollers
kombiniert. Jeder Kanal kann mit hoher Geschwindigkeit DMA-ﬁbertragungen
ausfihren; optionale Operationen gestatten es, Daten wahrend der
ﬁbertragung zu wnanipulieren (codieren/decodieren, Suchvergleiche). Die
Zusanmenarbeit eines 8086 und 8089 geht konzeptionell wie folgt vor sich:

%6)Erfalirungen  auf diesem  Gebiet  Tegen wvom GDS-Backend-Rechner [MAKIR] vor.

Firmware-Programmierung haufig benGtigter DB-Furktionen brachte hier eine Leistungsstei-
gerung um den Faktor 4-10.
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Der 8086 soll dabei die Filterung der Daten vornehmen, wahrend der 8089 die
Aufgabe eines DMA-Kontrollers ibernimmt. Wichtig ist dabei, dap der 8086
und 8089 im Prinzip vollkommen parallel arbeiten kGnnen (vgl. [INTE79]).

Die Verfiligharkeit in der nachsten Zukunft von immer intelligenteren Kon-
trollern wird auch in [SMIT81] angedeutet. Neben der Fahigkeit 2ur Aus-
fuhrung komplexer Operationen wird dabei ein wesentliches Merkmal dieser
neuen Generation von Kontrollern sein, dap sie Daten zwischenpuffern konnen,
wenn 1/0-Pfade nicht frei sind. Diese Eigenschaft ist gerade fir die Reali-
sierung der Im-Flug-Filterung mittels der Hechselpuffertechni'k interessant.
Die Kombination 8086/8089 ist bereits als ein Schritt in diese Entwick-
lungsrichtung zu sehen.

Aspekte der Implementierung der Durchschreibe-Operatoren.

Die relevanten SI-Operatoren sind

- PUT_TAB: Durchschreiben aller (Teil-)Tupel in einer C-Tabelle aus
Committed-C.

- PUT_RECS: Durchschreiben eines cder mehrerer Objekte aus Read-C,
das sind Indexknoten oder Systemtupel.

Beim Durchschreiben solcher neuer gultiger Objektversionen ergeben sich
einige Recovery-Probleme, die aus der unterschiedlichen Granularitat von
logischen und physischen Objekten resultieren. Ausschlaggebend dafiir ist
eine Eigenschaft konventioneller Platteninterfaces:

Information ist nur in Einheiten fester Blocke schreibbar!?7)

Diese Einschrankung zieht folgende Konsequenzen nach sich:

Um eine neue guiltige Objektversion (gedndertes Benutzertupel oder System-
tupel) auf die DB-Platte schreiben zu kdnnen, muf erst der ganze Block,
welcher das betreffende Tupel enthdlt, im Arbeitsspeicher der LI zur
Verfiigung stehen.

Daraufhin mup die neue zu schreibende Blockversion konstruiert werden
{dieser Yorgang kann durch Kanalprogramme optimiert werden).

97)S tandard-Schwittstelle awischen LI und D8-Platte:
Lies Block, Schreibe Block baw. Lies Spur, Schrefbe Spur-.
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Im ndchsten Schritt jedoch darf diese neue Blockversion nicht sofort auf

die DB-Platte geschrieben werden!

Die Griinde dafiir sind fclgende:

(1) Die von der L1 angewandte Blockupdate-Methode ist  die
Update-in-Place-Technik, d.h. gednderte Blockversionen werden zwecks
Erhaltung physisch-sequentieller Clustereigenschaften auf dieselbe

DB-Plattenstelle zuriickgeschrieben.
(2) Die Recovery-Information des DB-Cache/SAFE-Systems ist objekt-
orientiert ( + Blockgrdpe).
Somit konnen beim Schreibvorgang direkt auf der DB-Platte giiltige andere
Objektversionen in dem betreffenden Block im Fehlerfalle zerstdrt werden,
ohne dap fir diese Objekte im SAFE Recovery-Information gesichert ist.
Fazit: Eine Zusatzsicherung ist notwendig.

Als einfache, jedoch effiziente LGosungsmethode schlagen wir die sogenannte
MINISAFE-Methode vor:

MINISAFE-Methode flir ein sicheres Durchschreiben eines DB-Objektes vom

LI-Arbeitsspeicher auf die DB-Platte:

(MS1) Lese zu schreibenden Block in den LI-Arbeitsspeicher.

(MS2) Baue neue Tupelversion ein (kann durch Kanalprogramme beschleunigt
werden).

(MS3) After-Image-Protokollierung: Schreibe diese neue Blockversion auf
einen Sicherungsblock.

(MS4) Sobald (MS3) erfolgreich ist, schreibe neue Blockversion in-place auf
die DB-Platte.

Bewertung dieser MINISAFE-Methode:

(1) Schritt (MS1) ist evt. vermeidbar, falls die LI Giber ein zusitzliches
blockorganisiertes 1/0-Cache verfligt.

(2) Schritt (MS2) kdonnte fur Indexknoten entfallen, falls in ublicher Weise
ein Knoten auf einen Block abgebildet wird.

(3) Die Zusatzsicherung unter (MS3) ist bei Plattengeraten mit einem extra
Festkopfzylinder (wie bei der IBM 3380) effizient realisierbar. Die



3.2. Entwurfskriterien, Modularisierung und Schrittstellenbeschreibungen. 71

Schritte (MS3) und (MS4) sind dann innerhalb einer Plattenumdrehung
ausflhrbar. Weitere Optimierungen sind mdglich, da PYT_TAB und
PUT_RECS Mengenupdates sind (Minimierung der Plattenarmbewegungen,
geschicktes Interleaving mit dem Schreiben von SicherungsblGcken).

(MS3) und (MS4) erfordern ein effizientes read-after-write Feature,
z.B. Aufbau von CRCs wdhrend des Schreibvorgangs. Die Schreibvorgange
sind gegebenfalls solange zu wiederholen, bis sie erfolgreich sind (falls

(4

—

ein Block als defekt betrachtet wird nach einigen erfolglosen

Schreibversuchen, mup ein Ersatzblock besorgt werden). » )
Schlieflich wollen wir noch eine wichtige Eigenschaft der
Durchschreibeoperatoren bei Verwendung der MINISAFE-Methode festhalten:
PUT_TAB und PUT_RECS sind atomare und idempotente (wiederholbare,
restartable) Operatoren.

Schlupbemerkung zu diesem Komplex:
DB-Plattenfehler-Recovery ist die autonome Aufgabe jeder LI.

3.2.4.2 £ffiziente DB-Plattenorganisation.

In einem Im-Flug-Filterungssystem ist die Verarbeitungszeit von linearen

Filteroperationen auf einer Relation R in erster Linie abhangig von

(1) der Anzahl von Bidcken (Spuren) auf den DB-Platten, in denen Tupel von
R gespeichert sind,

(2) von der Verteilung dieser Bldcke (Spuren) auf den DB-Platten (phy-
sisch-sequentiell oder ‘wild' verstreut Gber die ganze Platte).

Da die von uns verwendeten DB-Platten iuber nur einen aktiven Lesekopf

verfugen, ergeben sich aus (1) und (2} die folgenden Anfdrderungen an eine

geeignete Ablage von Relationen auf den DB-Platten:

{a) Relationen sind streng physisch-sequentiell abzuspeichern.

(b) Der unter (a) belegte Speicherplatz ist zu minimieren.

Eine solche Ablageform reduziert offensichtlich die Ausfiihrungszeit der Fil-

teroperationen, da zum einen die Anzahl langsamer P]attenarnhewegungen

winfmiert ist, zum anderen bei vollstandigen Relationenfilterungen die Anzahl
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der 2zu lesenden Bldcke (Spuren) reduziert wird.48) Diese anzustrebende
kompakte physisch-sequentielle Relationenspeicherung ist moglich aufgrund
des Cache/SAFE-Konzepts, welches einen In-Place-Update auf den DB-Platten
zulipt (im Gegensatz zum Schattenspeicherkonzept in SystemR [LORI77]). Die
genannten Anforderungen schlieBen auch aus, dap Tupel verschiedener
Relationen auf einem Block {Spur) abgelegt werden durfen, wie etwa in
SystemR. Diese Form der Clusterung wird von uns als nicht ndtzlich
angesehen, da sie nur bei Verwendung von Zugriffspfaden des Typs ‘'link'
ausgeniitzt werden kann (solche 1links sind typische Zugriffspfade in
hierarchischen oder Codasyl-Datenbanken).

Im Einklang mit den Leistungsmerkmalen der modernen Plattentechnologie
(schnelles sequentielles Lesen, langsame Armpositionierungszeiten) und den
funktionalen Erfordernissen der LIs, schlagen wir folgende
Db-Plattenorganisation vor:

Definition:
- Ein Bereich (extent) ist eine Folge streng physisch-sequentieller 813cke
auf einer DB-Platte.49)

- Ein Segment wird auf einen oder mehrere Bereiche abgebildet.

(D1) Ablage einer Benutzerrelation auf einer DB-Platte:?0)
(a) Eine Benutzerrelation wird in einem Segment abgelegt.
(b) Dieses Segment enthdlt nur diese eine Benutzerrelation.

(D2) Ablage eines Index auf einer DB-Platte:

{a) Ein Index wird in einem Segment abgelegt.
(b) Dieses Segment enthdlt nur diesen einen Index.

4B)EXH FILTER Test rur die Blicke der betmffenen Relation (analog zur Datenbankmaschine
DBCT, und nicht die ganze DB-Platte wie etwa RAP

)ind solite sich er moglichst werige Zylinder erstrecken.

Wlpie DBC-Maschine verwendet hier in etwa diesselbe Methode, welche al
Tustering_by
Trelation’ bezeichnet wird. s *Clustert
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(D3) Ablage von Systemrelationen auf einer DB-Platte:

(a) Alle Systemrelationen werden in einem Segment abgelegt..
{b) Dieses Segment enthdlt nur diese Systemrelationen.

Diese enorm simple Speicherorganisation der DB-Platte ist genau auf die

funktionalen Bediirfnisse unserer Backends zugeschnitten:

- (D3) ermdglicht ein effizientes Laden von - Systemkatalogen bei
DB-Sessionbeginn. ' '

- (D1) und (D2) ermbqlichen eine effiziente Implementierung der
SI-Operatoren CREATE_SEG und DROP_SEG.

- (D1) sol) die Geschwindigkeit der Filteroperationen erhdhen.51} ym
dieses Ziel zu erreichen,  insbesondere bei vollstindigen
Relationenfilterungen mittels EXH FILTER, mup die Anzahl von Bereiche
eines Segments minimiert werden.

Somit hat Jjede LI folgende Speicherverwaltungs-Strategie fir seine

DB-Platte zu verfolgen:

Es wird grundsdtzlich versucht, eine Benutzerrelation auf ein Segment

abzubilden, welches genau einen Bereich umfaft.

Offensichtlich erreichen wir wmit dieser Strategie, dap die Anzahl der
Plattenarmbewegungen bei beiden Filteroperationen reduziert wird. Falls ein
Segment im Lauf der Zeit aufgrund von Tupeleinfiigungen iberiduft, so mup
dieses Segment verlangert werden. Entgegengesetzt, falls ein Bereich durch
Tupelldschungen leer werden sollte, so ist das betreffende Segment zu
verkiirzen.

Konsequenz dieser Strategie:

Beim Einrichten eines Segments mup eine gute a priori Schatzung des vor-
aussichtlich bendtigten Platten-Speicherumfangs an die LI mitgeteilt werden.
Fiir diesen Iweck wurde der zweite Parameter im Operator CREATE_SEG
{<Relid/Indid>,<space spec>) vorgesehen.

Fiir die Behandlung von Einfligungen bzw. LOschungen von DB-Objekten in

SUEin weiterer wichtiger Vorteil bagl. der effizienten Abb. von DB-Ohjekten auf die physischen
Plattenadressen wird in Kap.3.3.2.1 diskutiert.
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Segmenten bendtigen wir ferner die folgenden LI-internen Operationen:
- LENGTHEN_SEG: "Verlangere existierendes Segment um einen neuen
Bereich."

- SHORTEN SEG : "Verkiirze existierendes Segment um einen gegebenen
Bereich."

Die Grope eines aufgrund von LENGTHEN_SEG neu zu reservierenden Bereichs

wird dabei von der LI selbst bestimmt (z.B. in Abhangigkeit von noch

vorhandenen freien Plattenspeicher unter Beriicksichtigung von bisherigen

Insert-Raten).

AbschlieBend zu diesem Komplex der DB-Plattenverwaltung auf
Segment/Bereichs-Basis sei noch vermerkt:
Ein Nachteil dieser vorgeschlagenen Organisation ist  eine
Speicherfragmentierung bzw. Speicherplatzverschwendung bei schlechter
Schatzung fiir CREATE_SEG (extern durch Benutzer) oder LENGTHEN SEG
(intern durch LI).
Der fir die N.A. unerwiinschte Fall, dap ein Bereich einer Seite (Block)
entspricht, ergibt die Speicherzuordnungs-Schnittstelle im Projekt LEO
([8ITT82]), welche dort als Gebiet bezeichnet wird.

Internorganisation eines Segments:

Der zweite Aspekt 2ur Minimierung der Ausfilhrungszeiten unserer beiden
Filteroperatoren betrifft die Frage, inwieweit die Anzahl der Bl3cke eines
Segments, in denen Tupel gespeichert sind, reduziert werden kann.

In diesem Zusammenhang ist zu untersuchen, ob eine Clusterbildung innerhalb
eines Segments nach gewissen Attributen fiir die N.A. sinnvoll ist. Eine
solche Clusterbildung ist stets verbunden mit einer sortierten bzw.
teilsortierten Abspeicherung der Tupel nach einem Attributwert.

Fiir die Plattenorganisation der bekannten DB-Systeme 1’a'pt sich folgendes
feststellien: ’

- DBMS ohne Backends (wie SystemR, INGRES) verwenden sortierte Ab-
speicherung.

- Spezialisierte DB-Maschinen, weiche als Zugriffspfad nur das voll-
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stdndige Durchsuchen der gesamten physischen DE kennen (wie z.B. RAP),
bevorzugen eine unsortierte Abspeicherung.
Eine Zwischensteliung nimmt der DBC-Rechner ein, welcher eine C]usterbﬂdung
innerhald einer Relation auf Zylinderbasis vornimmt. Diese LOsung ist
speziell auf das parallele Auslesevermdgen der verwendeten DB-Plattengerate
zugeschnitten (ein Zylinder ist in einer Plattenumdrehung auslesbar).

Vorteil sortierter Speicherung:

Sortierte Abspeicherung ermdglicht die Einrichtung genau eines.Cluster-
indexes (auch Primdrindex genannt).

In DB-Systemen mit tupelweisem Zugriffssystem (Einzeltupelverarbeitung),
ohne Datenfilterung und kleinem DB-Pufferbereich wird der Zugriff iber
einen Clusterindex als wesentlichste Moglichkeit der Leistungssteigerung bei
der Queryauswertung betrachtet, und 2war aufgrund folgender Eigenschaft:
Jeder (baten-)Block, weicher gesuchte Daten enthalt, mup hochstens einmal
von den DB-Platten geholt werden, und die Anzahl betroffener Bldcke ist
minimal.

Zur IMustration:

Clusterindex

{‘E i\ gesuchte

--..[BT} [BZ] - Datenbidcke

Aufgrund der hohen zeitlichen Lokalitdat beim Zugriff auf Bl und B2 ist es
auch in solchen DB-Systemen (Einzeltupelverarbeitung, kleiner ODB-Puffer,
fehlende Datenfilterung und somit vorzeitiges Verdrangen von Information)
sehr wahrscheinlich, dap Bl bzw. B2 solange wie bendtigt im DB-Puffer
bleiben.

Anmerkung:

Nichtcluster-Indexe (Sekundarindexe) zeigen i.a. in DB-Systemen wie SystemR
nicht obiges Verhalten.
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Zur IMustration:

Nichtcluster-
Index

Neben

gesuchte
Datenbldcke

der Einrichtung von Clusterindexen erlaubt eine sortierte

Abspeicherung auch das Anlegen von nicht-dichten Indexen.

Nachteil sortierter Speicherung:

Fir Einfligungen mup 'genug’ Platz52) auf den Bldcken reserviert werden
(vg). z.B. die ISAM-Organisation). Die Tupel einer Relation sind somit auf
mehr BlScken als unbedingt nGtig abgespeichert.

Beurteilung flr die N.A.:

(1) Der eine Vorteil eines Clusterindexes, dap jedes Tupel nur einmal von
den DB-Platten geholt werden muB, wird in der N.A. wie folgt erzielt:

Aufgrund der Mengenverarbeitung steht bei SEL_FILTER-Auftrigen
immer eine komplette Tupelid-Liste zur Verfligung, welche somit nach
physisch-sequentieller Ordnung sortiert werden kann. Deshalb missen
betroffene BlGcke nur einmal von den DB-Platten in den
Li-Arbeitsspeicher zur Filterung geholt werden. Zu beachten ist
dabei auch, dap die Ausfihrungszeiten fir SEL_FILTER-Auftrige
geringer sind als die entsprechenden random Blockzugriffe in konven-
tionellen DB-Systemen (vgl. auch Kap. 5.1.3).

Eine durch SEL_FILTER in das DB-Cache transportierte ZER bleibt
dort infolge der DB-Cache-Verwaltungsstrategien im Normalfall
solange wie bendtigt. Dap dieser Normalfall fir eine sehr grofe
Klasse von Transaktionen zutrifft, wird durch spezielle Techniken
zur frilhzeitigen Datenfilterung gewdhrleistet (vgl. dazu Kap.4).
Somit wird durch die Architektureigenschaften der N.A. ermdglicht,

52)T_yp1'sd|e Freiplatz-Reservierungen Tiegen im Bereich von 15-30%.
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dap bei Restriktionen fir alle Attribute die gesuchten Tupel nur
einmal von den DB-Platten geholt werden miissen.

(2) Der genannte Nachteil schlagt voll auf die Ausflhrungszeiten insbe-
sondere der EXH_FILTER-Operationen fiir Restriktionen auf Sekundir-
attributen durch. (Filteroperationen auf dem Primarattribut werden
jedoch langer dauern, wenn keine Sortierung nach dem Primarattribut
vorliegt.)

Aufgrund dieser Uberlegungen entscheiden wir uns fir fol'gehde Organisa-
tionsform von Relationen in Segmenten:

Keine Sortierordnung in Segmenten.
Flillung der Blocke mit Tupeln soweit wie moglich.

. Falls bei EinfUgungen kein Platz in schon belegten Blocken ist, dann
Abspeicherung im ndchsten physisch-benachbarten Block des Bereichs.

Diese  Segment-Organisation wird in der Literatur bisweilen als
'entry-sequenced organization' bezeichnet; sie entspricht i.a. einer
chronclogischen Organisation und unterstiitzt damit in wirksamer Weise das
Loschen veralteter Daten.

Um eine EXH FILTER-Operation mbglichst frihzeitig terminieren zu konnen,
ist bei dieser Organisationsform die Einrichtung von Endemarken der Form
eotr (end of occupied track) und eo-ext (end of occupied extent) moglich.

Anmerkung:

Mit der gewdhlten unsortierten Abspeicherung entfdallt die Unterscheidung in
Primdrattribut und Sekunddrattribute. Jeder Index ist nach herkdmmlicher
Terminologie Sekundarindex, jedoch mit verdnderten Eigenschaften.
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3.3.  Zuverldssigkeits- und Effizienzaspekte der Koppelung zwischen Backend
und Host.

Unsere bisherigen Untersuchungen haben sich auf mehr oder weniger statische
Eigenschaften der Systemarchitektur konzentriert. Diese statischen System-
eigenschaften sind durch das modularisierte  DBMS-Schichtenmodell
festgelegt. Als zweiter groper Komplex bei einer Systembeschreibung ergibt
sich die Notwendigkeit einer Spezifikation der operationalen Charakteristika
des DB-Systems. Eine solche operationale Charakterisierung hat dabei Ober
die pure operajignale Interpretation von Systemabldufen hinauszugehen,
welche durch die Aufrufstruktur der einzelnen Moduln festgelegt ist. Der
wichtigste Aspekt dynamischen Verhaltens bei Backend-Systemen ist die

Frage, ob gekoppelte Maschinen zuverld3ssiger sind als eine zentrale
Maschine.

3.3.1. Das Problem der losen Koppelung zwischen Backend und Host.

Bei der Verteilung der DBMS-Aufgaben auf den Host und die Backends
orientierten wir uns stets an dem zentralen Leitmotiv der ‘Konzentration
von logischen und physischen Aspekten auf separate Teilsysteme'.
Diese Entwurfsforderung kann als Teil des umfassenden Begriffs der Daten-
unabhdngigkeit gesehen werden. Mit der Entwicklung deskriptiver DB-Sprachen
wurde die Abkoppelung der externen Benutzersicht von der konzeptuellen
Sicht des DBMS erreicht. Jedoch scheint in keinem existierenden DBMS eine
dhntiche Qualitdt zwischen dem konzeptuellen Fodell und dem physischen
Modell (DB-Speichersubsystem) bisher realisiert worden zu sein.
Das genannte Leitmotiv fllhrte bei uns zu einer funktionalen Aufteilung des
DBMS in zwei relative unabhdngige Teilsysteme mit eigenen Betriebsmitteln:
(1) Logische Aspekte Ubernimmt das Host-DBMS, eigene Betriebsmittel sind
dabei DB-Cache-Platz (objektorientiert!) und Sperren auf DB-Objekten.
(2) Physische Aspekte Obernimmt das Intelligente DB-Speichersystem auf den
Backends, bei den Betriebsmitteln handelt es sich um die DB-Platten und
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LI-Verwaltungsinformation.

Die zentrale Frage nach der Qualitdt und Zuverlissigkeit der Koppelung
~ dieser beiden Teilsysteme soll nun anhand des Zusammenspiels beider
Teilsysteme bei der Realisierung des Transaktionsbegriffs analysiert werden.
Um die Problematik besser verdeutlichen 2zu kOnnen, sollen einige
strukturelle Probleme in existierenden DBMS aufgezeigt werden.

Einige strukturelle Probleme in existierenden DBMS:

Problem 1: DB-Objektgranularitdt $ DB-Pufferverwaltungseinheit
Alle konventionellen DB-Systeme verwenden seitenorganisierte DB-Puffer

(la) Sperr-Dilemma: Falls logische Objektsperren gewdhlt werden, so
sind zusdtzliche physische Kurzzeitsperren auf Seiten notwendig
(vgl. SystemR [ASTR76]).

(1b) Commit&Recovery-Dilemma, falls die separat schreibbaren
physischen Einheiten auf den DB-Platten verschieden von den
DB-Objektngpen sind (z.B. mehrere einzeln sperrbare Tupel
befinden sich auf einer Seite, welche nur als ganzes auf die
DB-Platte geschrieben werden kann): aufwendige Logging- und
Recoveryverfahren sind die Folge.53)

Problem 2: Yerwaltung von DB-Plattenbelegungsinformation.

Die Identifizierung von Tupeln geschieht in SystemR (und vielen anderen

DBMS) mittels des TID-Mechanismus. Ein TID besteht aus einer Seitennummer

und einer Relativadresse, und vermischt somit logische und physische

Sachverhalte. :

===z==> Recovery- und Concurrency—Prob!eme54) mit  Speicherabbildungs-
tabellen, wenn TIDs vor Transaktions-Commit vergeben oder gel@scht

S)pie Einschwinkung af ein Seiten-DB-Cache in [ELHAB] entspringt ebenfalls dieser
Problematik.

Hlsehr feine Sperr-Granularititen (<Seitengrdfe) erfordertich, axdernfalls serdalisieren sich
die Transaktionen an diesen Systemdaten; dazu werden oft separate Spezial-Algorithmen
vervendet.
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werden.

Die strikte Einhaltung des funktionalen Isolierungsprinzips in logische und
physische Aspekte bei der Konstruktion des DBMS flir die N.A. bewirkt, dap
obiges Probleml in der N.A. sehr zufriedenstellend geldst ist. Aufgrund der
Systemspezifikation im Kap.3.2 kOnnen wir folgende Architekturmerkmale
festhalten:
(1) Es miissen nur Sperren auf logischen DB-Objekten gesetzt werden.
(2) Es besteht eine funktionale Aufteilung der Recovery in

(2a) logische Recovery durch Objekt-DB-Cache/SAFE

(2b) physische Recovery durch die LIs und DB-Platten.

Die Eigenschaften (1) und (2a) wurden erreicht durch die Konstruktion des
Objekt-DB-Cache, Eigenschaft (2b) durch die Realisierung der Backends als

sicheres Speichersubsystem mit atomaren und wiederholbaren Schreibopera-
toren.

Zu Problem 2 wurde bisher noch keine Aussage getroffen. Da die Verwaltung

der DB-Plattenbelegungsinformation von den einzelnen LIs vorgenommen wird,

werden hierbei Interaktionen zwischen Backends und Host erforderlich und

somit stellt sich die Frage dem Grad der operationalen Kopplung (und der

daraus resultierenden Zuverldssigkeit und Effizienz) zwischen Backends und

Host.

Unter dem Begriff der operationalen Kopplung wollen wir nicht

hardware-orientierte Aspekte verstehen, sondern die Art und Weise, wie die

Interaktion zwischen Host und Backends zur Realisierung des Transaktions-

begriffs ablduft. Diese operationale Kopplung ist auch zu unterscheiden von

der Togischen Kopplung, weiche durch die Notwendigkeit der Abbildung von

logischen auf physische Sachverhalte entsteht.

Probleme der operationalen Kopplung lassen sich am besten anhand des

Einfiige-Problems verdeutiichen.

Beim Einfiigen eines neuen DB-Objektes sind grundsdtzlich zwei verschiedene

Aufgaben zu bewdltigen:

(I1) Es mup ein neuer Objektidentifikator generiert werden.

(12) Es mu? freier Speicherplatz auf den DB-Platten besorgt werden; dazu
missen Speicherbelegungstabellen gedndert werden.
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Mittels dieser Abstraktion werden die Auswirkungen der Vermischung von

logischen und physischen. Aspekten beim TID-Mechanismus sofort klar: Mit

einer TID-Vergabe ist untrennbar die Tupelidentifizierung mit der Speicher-

platzreservierung auf einer Seite verbunden.

" Konsequenz: Die Verwaltung dieser Speicherbelegungstabellen mup trans-

aktionsorientiert sein, d.h. im Fehlerfalle sind Xnderungen von

zurlickzusetzenden Transaktionen auch fiir diese Systeminformation riickgingig

zu machen (vgl. Problem 2). '

Ein solches Verfahren hitte fiir die N.A. eine sehr enge  operationale

Kopplung zwischen Host und Backends zur Folge, da ’

- TID-Yergabe nur unter Mitwirkung einer LI mdglich ist,

- aufwendige Interaktionen bei Transaktionsfehler zwischen zwei ansonsten
relativ unabhdngigen Teilsystemen stattfinden miiften.

Die Ursache fiir die geschilderten Unannehmlichkeiten ist die Vermischung von

logischen und physischen Aspekten beim TiD-Konzept. Bei Codasyl-DBs ist

eine Entflechtung der Punkte (I1) und (I2) durch die Einflihrung der

'database keys' als Objektidentifikatoren gegeben. Jedoch ergeben sich hier

dhnliche operationalen Schwierigkeiten, wenn Punkt {I2) vor EOT vorgenommen

wird.

Aus den geschilderten Beobachtungen beim Einfiige-Problem ziehen wir

folgende Erkenntnis:

Tatsache 1: Es ist  nicht winschenswert, die LIs in das Transaktions-
konzept einzubinden.

Unter Beriicksichtigung unseres bisher strikt eingehaltenen horizontalen Auf-

teilungsprinzips - logische Aspekte im Host-DBMS, d.h. insbesondere Sperren

und Konsistenzprlfungen oberhalb der LIs ausschliePlich im Relationalen

Zugriffssystem - halten wir fest:

Tatsache 2: Es ist nicht notwendig, die LIs in das Transaktionskonzept
einzubinden.

Diese beiden Sachverhalte veranlassen uns nun zu der Anforderung, dap
zwischen Host und Backends eine lose Koppelung bestehen mup. Dabei
definferen wir, dap die lose Koppelung gewahrleistet ist, wenn folgendes
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RAL —-mmommmmoeee -

voller Transaktionsbegriff:
Relationales . Transaktionsiibergdnge
Zugriffs-System . DB-Objekt-Uberginge

(1) RS SRR

homomorphes Bild des Trans-
aktionsbegriffs:

M . nur DB-Objekt-Uber-

II ginge

kein Transaktionsbegriff:
j atomare Einheiten sind

- die SI-Operatoren

DB-
Platte;

Abb.3.8: Realisierung des Transaktionsbegriffs in der N.A.

erfillt ist:

(1) Konzentration logischer Aspekte in das Host-DBMS.

(2) Konzentration physischer Aspekte in die LIs.

(3) Die Abbildung logischer auf physische Aspekte geschieht in den LIs.

(4) LI-spezifische Daten - das sind z.B. Speicherabbildungsinformation wie
Segmenttabellen - werden nicht transaktionsspezifisch gedndert.

D"ie von uns beabsichtigte Realisierung des Transaktionsbegriffs durch das
DBMS ist in Abb.3.8 beschrieben.

Die gestellte Anforderung 13pt sich dahingehend interpretieren, dap
'Transaktion' ein rein logischer Begriff ist, fir den der CM die logischen
Recoveryverfahren realisiert. Das Intelligente DB-Speichersystem hingegen
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ist ein sicheres Speichersubsystem, welches keine Transaktionen kennt und
somit auch nicht mit den Rilicksetzungsproblemen bei Transaktionsfehlern
belastet ist. Bei der Implementierung der atomaren Schreiboperationen
konnen sich somit betrdchtliche Effizienzvorteile ergeben. Wichtig zu
vermerken ist dabei auch, dap ein SI-Schreiboperator eine sehr viel kiirzere
atomare Operation ist als eine aus vielen Aktionen bestehende Transaktion.

Konsequenzen der Forderung nach loser Kopplung :

Forderung an einen Icentifizierungsmechanismus flir permanente DB-Objekte:

(LK1} Permanente DB-Objekte besitzen rein logische Identifikatoren. Solche
Identifikatoren sind vG1lig entkoppelt von Speicheraspekten.

Forderungen an die Durchschreibe-Strategie vom DB-Cache zu den DB-Platten:

(LK2) Nur Durchschreibe-Auftrige fiir giiltige Xnderungen werden an die LIs
geschickt.

Forderung an die Behandlung von Einfligungen: .

(LK3) Die Speicherbelegung auf den DB-Platten fir Objekteinfligungen
erfolgt durch die LIs erst bei Ausflihrung des Durchschreibe-
auftrags.

In den folgenden Kapiteln 3.3.2 und 3.3.3 werden wir nun effiziente
Losungsmethoden prasentieren, welche die Eigenschaft der losen Kopplung
unter Beriicksichtigung obiger Forderungen garantieren.

3.3.2. Effiziente Adressierungsmechanismen fiir permanente DB-Objekte.

3.3.2.1. ldentifikations- und Abbildungsmechanismen.

Um auf permanente DB-Objekte assoziativ fiber Indexe zugreifen zu kdnnen,
benGtigen wir einen Adressierungsmechanismus. Prinzipiell setzt sich ein
solcher Adressierungsmechanismus aus zwei Komponenten zusammen:

-~ einem Objekt-Identifikator,

- einer Abbildung dieses Objekt-Identifikators auf  physischen
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Speicherplatz auf den DB-Platten.
Die Wahl eines geeigneten Adressierungsmechanismus fiir DB-objekte muf sich

dabei a
. MWel

n folgenden Kriterien orientieren:
ches Map an Datenunabhangigkeit ist gewahrleistet?

Wie effizient ist die Abbildung {Obj_id} —> {DB-Platte}?
. Entstehen Probleme in Zusammenhang mit Concurrency und Recovery?

Das DBMS der N.A. kennt die folgenden permanenten DB-Objekte:

(1) -

(2) -

Relation
Tupel

Index
Indexknoten

Adressierung der Objekte 'Relation’ und 'Index'.

Die Adressierung einer Relation (Index) mit der freigewdhiten Benutzer-
bezeichnung R (1) geschieht folgendermapen:

(1) Ver

gabe von systeminternen Identifikatoren Relid (Indid) durch den

SAM:55)

Eintrag von {R} —> {Relid} bzw. {I} —> {Indid} in die System-
kataloge.

Eigenschaften: - Relids und Indids sind

. eindeutig
. nicht wiederverwendbar56)
. rein logisch
- Die Abbildung {R} — {Relid} bzw. {I} —> ({Indid}ist
invariant Gber die Lebensdauer von R (1).

Verwendung: als Parameter bei

5 )auf

‘grund von DDL-Armeisungen der Form

CREATE RELATION R...baw. CREATE INDEX I...

Zaer
Indids

Ei ft ist z.B. dadurch erveichbar, indem man in den Systemkatal einen

; Ogen
r den bisher vergebenen maximalen Relid baw. Indid verwaltet (falls Relids baw.
natlirtiche Zahlen sind).

Hatlirlich kanmn tber eine lange Lebensdaver des DEMS ‘micht wiederverwerdbar' micht strikt
eingehalten werden, sondern ist modulo N fiir ein grofes N 2 verstehen.
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. Sperrauftrégen an den LM
. Filterauftrdgen (nur Relids) an eine LI
. Einrichtung/L3schung von Segmenten

{2) Vergabe von LI-internen Identifikatoren Segid fiir Segmente infolge
eines CREATE_SEG (<Relid/Indid>,<space spec>}-Auftrags:
Eintrag von {Relid} ——> (Segid} bzw. {Indid] —> {Segidl in die
LI-privateDB-Platten-Verwaltungstabeﬁen. (In unserem speziellen Fall
kann hierflir in beiden Fillen die Identitdt gewdhlt werden. )

Eigenschaften: - Segids sind
. eindeutig
. nicht wiederverwendbar
. rein logisch
- Die Abb. {Relid} —> {Segid} bzw. {Indid} —> {Segid}
ist invariant Uber die Lebensdauer von Relid
bzw. Indid.

Verwendung: - zum Zugriff auf die (noch zu beschreibende)
Segmentabbildungstabelle.

Adressierung der Objekte 'Tupel' und 'Indexknoten'.

Die Erfordernisse der losen Kopplung bedingen, dap Identifikatoren fr Tupel
und Indexknoten rein logischer Natur sind, die sogenannten logischen
Identifikatoren lids.
Die Vergabe von lids geschieht wie folgt:
- durch den UM bei Einfligungen von Tupelrn in Benutzerrelationen,
- durch den SAM bei Einfligungen von Systemtupeln oder Indexknoten.
Eigenschaften: lids sind

. eindeutig

. nicht wiederverwendbar57)

. rein logisch (z.B. Relid.nat#)

57N 1Ds sind wiederverwendbar, was in System R 2u eirigen Xrgermissen fitwte.
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. Zuordnung Tupel/Indexknoten <—> lid ist invariant
iber die Lebensdauer des Tupels/Indexknoten.

Yerwendung: als Parameter bei

. Sperranfragen an den LM

. DB-Cache-Auftrdgen fir Public-C-Objekte

. als Eintrdge in Indexen (invertierte Liste)

. als Indexverweise auf andere Knoten

. PUT_TAB, PUT_RECS, SEL_FILTER-Auftrdgen an die LIs.

Das Problem der Abbildung {lids} —> {DB-Platte}

Zur Implementierung von SI-Auftrdagen der Form SEL_FILTER, GET_REC,
PUT_TAB oder PUT RECS ist es notwendig, dap die LIs die Abbildung von lids
auf die entsprechende DB-Plattenaddressen kennen. Um jedoch bei
DB-Plattenreorganisationen diese Abbildung nicht immer 3ndern zu missen,
fihren wir als zusdtzliche Abstraktionsebene einen physisch-orientierten
Identifikator, genannt pid, ein.

Mit pids wollen wir (logische) Seiten identifizieren. Seiten miissen somit
noch auf (physische) BlGcke abgebildet werden. Bldcke sind die kleinsten
Einheiten des Lese-/Schreibzugriffs auf die DB-Platten.

Eigenschaften:  pids sind

. eindeutig fir eine Seite, jedoch nicht notwendigerweise
eindeutig fiir ein Tupel (falls mehrere Tupel auf eine
Seite passen).

. wiederverwendbar

Die Wiederverwendbarkeitseigenschaft bei pids ist natlirlich unverzichtbar,
da wir ansonsten bei LOschungen (logischen) Speicherplatz nicht wiederver-
wenden konnten. Die pids werden von den LIs vergeben; genaueres dazu wird
in Kap. 3.3.3 gegeben.

Die Abbildung eines Tupels auf seine DB-Plattenadresse sieht bei Verwendung
eines Indexes nun wie folgt aus:
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Attributwert L tid 12 pid L block_addr

auf dem Block selbst: 1id ——> byte offset

Eigenschaften der Abbildungen M1, M2, M3:

- Ml ist invariant, Implementierung erfolgt mittels dichtem Index.

- Invarianz von M2 ist wiinschenswert, wenn wir in den invertierten Listen
Eintrdge der Form (attributvalue, (iid,pid)) wahlen.

- k3 mup selbstverstandlich variant sein, um DB-Plattenreorganisationen zu
erndglichen.

Die Abbildung 1id > byte offset im Block selbst ermoglicht der LI:
Kompaktifizierungen

. Aufsammeln von lids bei EXH_FILTER-Operationen.

Effizienzbetrachtungen fir diese 3-stufige Abbildung

(1) Die Kosten fiir die Abb. M1 hat man in jedem DB-System, welches als
Zugriffspfade invertierte Listen anbietet.

(2) Die Abbildung M3: {pid} —> ({block_addr} ist wesentlich billiger als in
DB-Systemen, welche als Verwaltungseinheit zur Speicherzuordnung eine
einzelne Seite verwenden. Der Grund fiir diese Effizienz ist die
bereichsmapige Organisation von Segmenten.

Die Abbildung M3 kann wie folgt realisiert werden:
(a) Konstruktion von pids:

pid = Segid.nat#

(b) Jede LI verwaltet fir ihre Segmente jeweils eine Segmentabbil-
dungstabelle. Die Abbildung eines Segments Segid, welches n Bereiche
umfaBt, auf seinen zugeordneten DB-Plattenspeicherplatz sieht dann
folgendermapen aus:
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Bei
{a)

(b

—

(3)

/ [nat#f,nat#§1 H255 brock _addry
Segid \ .

[nat#3,nat#8] M5 block addrp,

Dabei gilt:

[rat#],nat#§] ist ein abgeschlossenes Intervall
natiirlicher Zahlen, fir alle i=1,...n.

- [nat#d,nat#{] ist disjunkt zu [nat#3,nat#§1,
fir i$+j, i, e {1,...,n}.

. block_addrj ist die Adresse des ersten Blocks in Bereichi,
Bereichj enthdlt nat#5 - nat# + 1 Blocke; i e {1,...,n}.
Die Abbildung M3' ist nicht invariant.

dieser Organisation ist sofort ersichtlich:

Diese Segmentabbildungen sind sehr klein, da wir stets die Anzahl der
Bereiche eines Segments minimieren wollen. Sie kdnnen somit resistent
im {kleinen) LI-Arbeitsspeicher gehalten werden.

Die Abbildung {pid} —> {block_addr]} ist effizient berechenbar:

Fir pidy = Segid.l bestimmt die LI dasjenige Intervall aus der Seg-
mentabbildungstabelle fir Segid, fiir das 1 e [nat#?,nat#?] gilt. Der

gesuchte Block ist dann der 1 - nat#? + 1.te Block im Bereichi, welcher
bei block_addr; beginnt.

Der einzig wirklich teure Overhead bei der vorgeschlagenen dreistufigen
Tupeladressierung stellt die Abb.M2:{1id} —> {pid} dar. Diese Abbildung
mup von den LIs verwaltet werden, da die pid-Vergabe Aufgabe der LIs
ist. Abbildung M2 ist sehr umfangreich und kann somit nicht vollstandig
im LI-Arbeitsspeicher gehalten werden. Selbst wenn wir die Abbildung als
{"16chrige*58) ) Tabelle organisieren, ist zur Ermittlung eines pids fur
einen vorgegebenen 1id manchmal ein Plattenzugriff nitig.

%B)aufgrund der Nichtwiederverwendbarkeitseigenschaft der Tids.
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Dieser Overhead kann minimiert werden, wenn die DB-Platten iiber
Festkopfzylinder verfﬁgen.59) Falls man jedoch nicht bereit ist, diesen
Overhead in Kauf zu nehmen, so kann man ihn auf folgende Weise
'wegoptimieren':

Optimierung der Abb. M2: {lid} — {pid}.

Ausgehend von der Uberlegung, dap pids von der LI bendtigt werden zur
Ausfiihrung der Operatoren SEL_FILTER, GET_REC, PUT_TAB sowie PUT RECS,
erhdlt man folgendes Optimierungsverfahren:

{1 (1id,pid)-Eintrage in invertierten Listen.

(i)  (1id,pid) als Knotenverweise in Indexen.

(ii1i1)  (1id,pid) als Teil jedes Tupels in Update-C oder Pubhc C.

Mit dieser Technik des 'Umherschickens' von Teilen der Abbildung {1id} —>
{pid} vermeiden wir offensichtiich den Overhead des Zugriffs auf diese
Abbildung durch die LI. Ein weiterer Vorteil besteht darin, dap Tupelidlisten
flir SEL_FILTER-Auftrdge bereits vom QM nach pids sortiert werden kGnnen.
Anzumerken in diesem Zusammenhang ist noch die wichtige Eigenschaft der
Invarianz von Abb. M2. Falls dies gewdhrleistet ist60) | reprasentieren
(1id,pid)-Teile immer die richtige Abbildung und sind nicht nur ‘probable
position pointers' (wie im System UDS [HAER771).

Insgesamt betrachtet kdnnen wir somit feststellen, dap unser Tupeladres-
sierungsmechanismus den Anspriichen der losen Kopplung und einer hohen
Effizienz genligt. Dieser Effizienzanspruch 15{.1: sich auf mit bekannten
LOsungen aus der Praxis untermauern:

$Nach besser wire ein spezielier Hardware-Adreftranslationsmodil fiir {tid) —> {pid}.
60)yie, wird im anschtiependen Kapitel iber DB-Plattenreorganisation erlutert.
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SystemR:

(1)
Attributwert WML TID LELLN block_addr

identisch zu durch Seitenabb.-Tabelle,
unserem Ml wesentlich teuerer als unser M3

System UDS: (Siemens Codasyl-DBMS)

Jeder DB-record erhdlt einen sogenannten database key (dbk). Ein dbk hat
dieselben Eigenschaften wie ein 1id, die Motivation fir die Einflhrung von
dbks war aber mit anderen Absichten verkniipftbl) als die Einflihrung von
Tids.

{2) {2)
Attributwert [HLLEN dbk LA page_id LEARI block_addr

identisch Abbildungs-Tab. durch 0S
zu unserem M1 (DBTT genannt) (BS1000/852000)

Ein page_id entspricht in etwa einem pid.
3.3.2.2 DB-Plattenreorganisation.

Ein weiterer wichtiger Gesichtspunkt fiir die Einfihrung der pids als
Abstraktion von physischen Blocken ist die Fahigkeit der LIs zu autonomen,
’vom Host unabhangigen DB-Plattenreorganisationen.

Der  vorgeschlagene  Adressierungsmechanismus lipt folgende  solche
DB-Plattenreorganisationen zu:

(1) Yerschieben von Bereichen: ( zur Beschleunigung von Filteroperationen )

El)ntks n Codasyl-Systemen sind an der BenutzerschrittsteTle sicitbar (lids micht) und konren

vom Bewtzer bei spateren DB-Auftragen direkt verwendet werden ( mierung der
Abbfldung von DB-records auf die Blockadressen). 2 Opth
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(2

—

Da die Abbildungen M3' in den Segmentabb.-Tabellen nicht invariant sind,
kdnnen Bereiche auf den DB-Platten verschoben werden.

Vereinigung von Bereichen: ( zur Verkiirzung von Segmenttabellen )
Betrachten wir folgenden Ausschnitt aus einer Segmentabb.-Tabelle:

/ [nat#},nat#§] +—> block_addr;
Segid :

™~ [nat#3,nat#§]1+— block_addr;
Nehmen wir weiter an, dap Bereichj und Bereichj physisch-sequentiell
zusammenhdngen, d.h. der letzte Block von Bereich; ist der direkt
physisch-sequentielle Vorganger von Block block_addr;.
Falls nun zusdtzlich nat#§ + 1 = nat#j gilt, so kann man obige Abbildung
vereinfachen zu:

Segid +—> [nat#f,nat#§] > blockaddr;

Mit diesen beiden LI-lokalen Operationen ﬁpt sich nun eine einfache

Reorganisations-Strategie zur Minimierung der Anzahl von Bereichen angeben.

Die Absicht hinter einer solchen DB-Reorganisation ist natlirlich, eine

Reduzierung der Ausfiihrungszeiten flur Filteroperationen zu erreichen.

Reorganisations-Verfahren:

Betrachten wir ein Segment Segid, welches u.a. die zwei Bereiche extent; und

extent; enthalt.
Periodisch kann die L1 iiberpriifen, ob folgendes Verfahren durchfihrbar ist:

(1) Falls extentj und extent; nicht physisch-sequentiell zusammenhingen,

verschiebe extent; physisch-sequentiell zusammenhangend an extentj,
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falls dies mdglich ist.

(2) Wenn (1) erfolgreich ist, priife ob extentj und extentj vereinigt werden
konnen.

Diese einfache Reorgam‘sationsmﬁg]ichkeitez) sollte in der Praxis im Normal-
fall ausreichend sein, um zu gewahrleisten, dap jedes Segment aus sehr
wenigen Bereichen besteht (vorausgesetzt einer guten a priori Schdtzung bei
der Segmentkreierung). Weitergehende Reorganisationen wiirden nur bei
solchen exzessiven LOschaktivititen notwendig werden, wo sich diese
Léschungen gleichformig uber alle Bereiche verteilen wirden und diese ent-
stehenden Liicken nicht durch neue Einfiligungen aufgefiillt werden konnten
(schrumpfender Datenbestand). Einerseits sind jedoch schrumpfende
Datenbestinde in praktischen DBs sehr unwahrscheinlich. Andererseits ist
eine Gleichverteilung der L3schungen bei unserer - 'entry-sequenced'-
Organisation i.a. auch nicht zu befiurchten, da diese der chronologischen
Organisation Rechnung tragt; d.h. Loschungen sind im Bereich mit den
dltesten Daten am wahrscheinlichsten.

Um Jjedoch noch uber weitere Reorganisationsmdglichkeiten zu verfiigen ohne
die Invarianz der Abbildung M2: {lid}] —>' {pid} durch Umspeicherungen
aufgeben zu missen, bieten sich bei Bedarf folgende Mapnahmen an:

(1)
frei In diesem Fall kann ein Bereich am Anfang
geworden (analog am Ende) verkiirzt werden.
extentj { |7 7777 Die danach nichtbenutzten pids mup die LI
fur eine Wiederverwendung merken.
belegt

&). fir die bestimt interessante 1 j
i : Optimierungsalgorithmen bzgl. der Wahl von 1 wnd Jj
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(2) Sptitting eines Bereichs bei ‘groer Liicke' in der Mitte, mit
evt. nachfolgender Verschiebung

belegt] extent% Eelegtlj belegt; extent.}
Frei | ====> belegty extent,Z
extentj |geworden| Split
- - ,,/a {verschieben)
belegt; extent,? belegty s

3.3.3. Losungen fir das Einflige-Problem.

Die Realisierung einer losen Kopplung zwischen LIs und CM wollen wir zuerst
einmal ohne Berlicksichtigung der Optimierungsvorschlage fur Abb. M2
demonstrieren. )

Sei T eine Transaktion, welche ein neues Tupel in eine Benutzerrelation '
einfligen mochte.

Einflige-Scenario fir die N.A.:

(E1) UM vergibt neuen logischen lIdentifikator lidy fiir das einzufiigende
Tupel. Aufgrund automatischer Indexwartung vergibt der SAM neuen
logischen Identifikator lid, fiir einen evt. einzufiigenden Indexknoten.

{E2) CM vollzieht Commit-Vorgang.

(E3) Bei Bedarf schickt CM PUT_TAB/PUT_RECS-Auftrige an die betreffende
LI zum Durchschreiben von lid¢ und lidp.

(E4) Die betreffende LI fugt neues Tupel/Indexknoten sicher und
wiederholbar ein.63) Dabei werden jetzt erst die entsprechenden pids
(und damit auch Plattenspeicher) vergeben.

Wie man leicht erkennt, sind mit diesem Verfahren die gestellten Forderungen

2ur Erreichung einer Tosen Kopplung erfiillt:

G)Ibglidues Yerfahren fir sicheren Update won LI-Verwaltungs-/Abbildungs-Information: 2
Versionen auf DB-Platte, Vervendmg der Ping-Pong-Methode. (Fir Benwtzerdaten wird
MINISAFE-Verfahren venantt)
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- (LK1) durch lids.

- (LK2) durch {E2), (E3) unter Beriicksichtigung der wichtigen DB-Cache/-
SAFE-Eigenschaft, daB nur giltige Objektversionen nach den Lls
durchgeschrieben werden.

- {LK3) durch pid-Vergabe erst in (E4).

Kopplungseigenschaften dieses Verfahrens

(1) Einfligungen konnen im Host vorbereitet und gliltig gemacht werden ohne
Kommunikation mit den LIs.

(2) Transaktions~ oder Systemfehler des Host betreffen weder die
DB-Platten-Konsistenz noch die Korrektheit der LI-privaten Systemdaten
(Segmentabb.-Tabellen mit Freispeicherinfo, {1id} — (pid}-Tabelle).

(3) Ein LI-Crash ist auch unproblematisch, da die LI-Operatoren atomar und
wiederholbar sind und die LIs nicht ins Transaktionskonzept eingebunden
sind.  Stlirzt etwa eine LI wihrend der Bearbeitung eines
Durchschreibe-Auftrags ab, so kann der CM nach erfolgreichem Hochfahren
dieser LIs die noch nicht quittierten Auftrage wiederholen.

(4) Ein gleichzeitiger Zusammenbruch von Backends und Host ist auch

unproblematisch, die RecoverymaPnahmen sind eine Kombination aus (2)
und (3).

Somit ist eine lose Kopplung zwischen LIs und CM in dem diskutierten Fall
{Einfligung von Benutzertupeln) erreicht. Als Spezialfall fiir die N.A. miissen
wir noch Einflige-Transaktionen untersuchen, welche ‘CREATE RELA-
TION...'/'CREATE INDEX...' -DDL-Anweisungen enthalten.
Solche Transaktionen sind Einflige-Transaktionen in zweierlei Hinsicht:
-{a) Neue Systemtupel miissen in Systemrelationen eingefiigt werden.
Das ist analog dem geschildertem EinflUge-Scenario durchzufiihren.
(b) DB-Plattenspeicherplatz wird reserviert infolge eines
'CREATE__SEG(<Relid/1ndfd>,<space_spec>)-Auftrags an eine LI.
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Das neue Problem aufgrund (b) ist nun, dap ein CREATE_SEG-Auftrag
ausgeflihrt werden muB, bevor die ersten Durchschreibe-Auftrige fiir neu
eingefligte Objekte (bzgl. der betreffenden Relation/Index) vom CM an die LI
erteilt werden. Andererseits darf natlirlich CREATE_SEG auch nicht vor
Transaktions-Commit vom CM an die LI erteilt werden, weil dadurch das
Prinzip der losen Kopplung verletzt werden wiirde.

Konsequenz:

(1) In COMMIT-Auftrdgen an den CM sind sogenannte Post-Commit-Auftrige
fiir L1s mitzuliefern. Diese Post-Commit-Auftrige enthalten CREATE_SEG
oder  DROP_SEG-Kommandos fiir LIs, sie sind im Zuge des
COMMIT -Operators ebenfalls auf dem SAFE zu sichern.

(2) Nach erfolgreicher Sicherung auf dem SAFE {(Commit-Punkt!) erteilt der
CM vorhandene Post-Commit-Auftrige an LIs.

(3) Nach Erhalt positiver Bestdtigungen durch die betr. LIs ist der.
COMMIT-Auftrag beendet und kann an den LM bestdtigt werden.

Badurch ist auch hier das Prinzip der losen Kopplung gewahrt. Da solche

Transaktionen sehr selten sind, wird  die  Effizienz des

DB-Cache/SAFE-Yerfahrens durch die Post-Commit-Auftrige auch nicht

berihrt. )

Abschliefend zu diesem Problemkreis wollen wir die Auswirkungen diskutieren,
welche die vorgeschlagenen Optimierungen fiir Abb. M2 haben.

Durch die Aufnahme von pids in Indexen ((lidg,pid¢) als Eintrige in '
invertierten Listen, (lid,,pid,) als Knotenverweise) ergibt sich folgende Un-
annehmlichkeit bei Einfligungen: Aufgrund unseres Einflige-Scenarios kann im
Schritt (E1) nur {lidy,pid¢='unknown') bzw. (1idy,,pidp="unknewn') im Index-
knoten eingetragen werden. Diese ‘'unknown'-pids milssen spiter durch die
tatsachlichen pids ausgetauscht werden, will man den expliziten Zugrif'f auf
die {1id} —> {pid}-Tabelle bei nachfolgenden Zugriffen auf solche neu-
eingefiigten Objekte vermeiden. Bei einem solchen Austauschverfahren {z.B.
'lazy evaluation': Austausch erst bei erstmaliger Wiederbenutzung) sind zwar
die Backends weiterhin nicht in das Transaktionskonzept eingebunden, jedoch
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wird dadurch die Software-Komplexitit des DBMS erhdht, sodaf man die
Effizienzgewinne durch die Optimierung fiir die Abb. M2: {lid} —> {pid}
sorgfdltig gegen diese erhdhte Systemkomplexitdt abwdgen sollte.

Schiupbemerkung:

Nachdem wir nun die Recovery- und Concurrency-Probleme auf den
LI-Systemdaten zufriedenstellend gelost haben, bleibt uns nur noch das
Recovery- und Concurrency-Problem bei der lid-Vergabe. Dafiir lassen sich
sehr effiziente LGsungen angeben, da fiir lids nicht das Bedirfnis einer
Wiederverwendbarkeit nach Transaktions/Hostsystemfehler besteht, und
ebenfalls nicht so strenge Konsistenzbedingungen wie bei Synchronisation von
Zugriffen auf andere DB-Objekte angelegt werden brauchen.

3.4.  Uberlegungen zur Prozeporganisation.

Um unsere DBMS-Architektur auf einer konkreten Rechenanlage implementieren

zu kdnnen, miissen die Benutzer- und DBMS-Programme in die Betriebssystem-

umgebung des Host eingebettet werden. Wie aus der diskutierten Modulari-

sierung ersichtlich ist, haben wir das DBMS als vom Betriebssystem unab-

hingiges Anwendungsprogramm konzipiert, welches spezielle Funktionen wie

Parallelitdtskontrolle fiir DB-Objekte (LM), DB-Pufferverwaltung/Recovery

(CM) und DB-Plattenverwaltung (LIs) selbst erledigt.

Bei einer Realisierung unseres Host-DBMS werden nur noch eine Reihe

einfacher Funktionen des Betriebssystems ausgeniitzt, wie z.B.

{0S1) Verwaltung des virtuellen Arbeitsspeichers (DB-Cache wird jedoch von
CM verwaltet!), ’

(052) Kontrolle der Terminal-Ein/Ausgabe (falls nicht ein eigener
Frontend-Prozessor zur Yerfligung steht),

(0S3) Synchronisations-Primitive zur Prozep-Kommunikation,

(0S4) Prozepverwaltung und -Scheduling (Parallelarbeit mehrerer Anwender-

programme durch geeignete Betriebsmittelvergabe und Rechnerkern-
zuteilung). '



3.4. lberlegungen zur Prozeforganisation. .9

Unter einem Prozep verstehen wir dabei eine Programmausfiihrung in einem
AdrePraum; Prozesse sind Einheiten der Rechnerkernzuteilung. Als nichstes
wollen wir untersuchen, wie die Funktionen (053) und (054)'existierender
('General Purpose’'-)Betriebssysteme verwendet werden kOnnen, um eine
moglichst grope Leistungsfahigkeit erreichen zu kdnnen.

3.4.1. Einflup der Systemarchitektur auf Probleme der Prozep-
strukturierung.

Unter einer Prozepstrukturierung verstehen wir eine Abbildung von
Transaktionsprogrammen und DBMS-Programmen. auf Betriebssystem-Prozesse.
Eine solche Prozeﬁstrukturierung hat s1ch dabei an fo1genden Zielsetzungen
zu orientieren:
(1) Ein hohes Map an Parallelarbeit ist bei der Bearbeitung von DB-Trans-
aktionen anzustreben.
{2) Kommunikations- und Synchronisationsprobleme von selbstindigen und
gleichberechtigten Prozessen sind in befriedigender Weise zu 10sen.
Zur Ldsung von Pmzep-Kommum’kation/Synchron'lsaﬁon existieren zwei grund-
satzliche Philosophien:
Botschaften-Mechanismus
Prozedur-Mechanismus
Wie in [LAUE78] nachgewiesen wird, sind beide L3sungen konzeptuell gleich-
wertig, und lassen sich ineinander uberfihren. Die weitergehende Aussage,
dap beide Verfahren auch leistungsmapig identisch sind, wird durch die
P¥axis nicht bestdtigt:
Die ProzePschnittstelle vieler 'General-Purpose' -Betriebssysteme ist fir
typische Anwendungen (hohe Transaktionsraten, kurze Antwortzeit-
anforderungen) untauglich, da diese Betriebssysteme 'groPe’ Prozesse
verwalten, d.h. mit einer groPen Anzahl von Zustandsinformation fir
Abrechnungszwecke, und  komplizierte  Rechnerkern~Zuteilungsstrategien
(pre-emptive scheduling, time slicing) verwenden. Prozepumschaltungen sind
also sehr teuer, sie liegen in der Gripenordnung von 5000-10000 Befehlen,
und soliten somit soweit wie mdglich minimiert werden, um einen CPU-engpaf
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zu vermeiden (vgl. dazu auch [HAER781, [GRAY77], [STONSL]).

Somit scheidet eine konzeptionell attraktive ProzePstrukturierung der N.A.
fiir solche Systemumgebungen von vornherein aus, namlich daB wir jeden Modul
auf einen separaten Prozep abbilden (Botschaften-System, Server-Mode11)64)
Andererseits besteht auch keine vollkommene Freiheit bei der Auswah) einer
geeigneten ProzeBstrukturierung aus folgendem Grund:

Die vorgenommene horizontale Zerlegung des Gesamt-DBMS in Verbindung mit
dem Einsatz gewidmeter Prozessoren (Host-DBMS auf ein oder mehreren
eigenen Prozessoren, jede L1 auf. einem eigenen Prozessor) bewirkt, dap
zwischen dem Host und den LIs eine Botschaftenschnittstelle bestehen mup
und somit jede LI als Server-Prozep realisiert werden muB. Somit verbleibt

uns die Entscheidung @iber die Prozepstrukturierung der im Host laufenden
Teile des DB-Systems.

In der Praxis werden bei der Implementierung eines DBMS auf einem
General-Purpose-Host fast ausschlieflich  folgende - zwei Prozepstruk-
turierungsmethoden verwendet:

Methode 1: Virtuelle Datenbankmaschinen-Architektur im Host.
Die Prozeporganisation geschieht dabei folgendermafen:
Jedes Benutzertransaktionsprogramm und die entsprechende Aktivierung
des Host-DBMS werden auf einem Prdzep abgebildet. Bei der parallelen
Ausfihrung von N Transaktionen existieren N Betriebssystemprozesse im
Host. Jeder dieser Prozesse enthdlt den gesamten Host-DBMS-Funktions-

umfang, d.h. pro Transaktion steht eine virtuelle DB-Maschine zur
Verfigung.

Ein bekannter Vertreter fiir diese ProzePorganisation ist SystemR auf dem
Betriebssystem VM370 ([ASTR76]).

Methode 2: Das Host-DBMS als ein Service-Prozep.

Bei dieser Organisation 1iuft das gesamte Host-DBMS in einem separaten
Adrepraum ab. Bei der Parallelausfihrung von N Transaktionen exis-
tieren somit N+l Betriebssystemprozesse im Host.

4)as entspriche der im Betriebssystem BSM ([LAGA7S]) verfolgten Strategie.
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Als Beispiel hierfilir ist System UDS auf dem Betriebssystem BS1000 zu
nennen.

Anmerkung:

Eine Variation dieser Methode besteht darin, anstelle eines zentralen
Host-DBMS-Servers einen Pool von solchen Servers zur Verfiligung zu stellen,
wie es 2.B. bei System UDS auf BS2000 realisiert wird. Diese Organisation
unterscheidet sich jedoch nur noch geringfiigig von Methode 1.

Eigenschaften dieser Prozeforganisationsformen:

ad Methode 1: ( virtuelles DB-Maschinenkonzept im Host )

Fiir eine effiziente Realisierung dieser Methode ist die Verflgbarkeit von
‘reentrant programs' ndtig, um gemeinsame AdrePraume fir verschiedene
Prozesse zu erlauben. Da die Aktivierung des DBMS iiber Prozeduraufrufe
erfolgt, sind  wirksame  Speicherschutzmechanismen  notwendig. Die
Synchronisation der verschiedenen unabh3ngigen- DBMS-Aktivierungen beim -
Zugriff auf kritische Programmteile (critial sections) und Tabellen hat
mittels eines Serialisierungsmechanismus wie z.B. Monitore (oder critical
regions) zu erfolgen; diese Monitor-Implementierung ist mittels Synchroni-
sations-Primitiven des Host-Betriebssystems wie etwa Semaphore oder
unteilbaren Hardwareinstruktionen {(z.8. Compare&Swap) zu realisieren.

Wesentlichste Vorteile:

(M1-V1) Da Benutzertransaktion und Host-DBMS als ein Prozef ablaufen,
werden teuere Prozefumschaltungen zwischen Benutzertransaktion und
Host-DBMS vermieden. Dabei setzen wir ferner voraus, dap der
Overhead zur Implementierung von gemeinsamen Host-DBMS-Code bil-
liger ist als Prozepumschaltungen.“)

(M1-v2) Aufgrund der virtuellen DB-Maschinen-Eigenschaft sind DBMS-Dienst-
leistungen nicht zentralisiert. Dieser Vorteil kommt dann zum
Tragen, wenn der Hostrechner eine Multiprozessoranlage ist.

66 )Gemeinsamer Code ist z.B. realisierbar iher gemeinsam benutzbare Progremmsegmente. Dabei
mwdmﬂm (teure) Kosten fir das Einbinden eines solchen Prograsmsegments in
mmmmmmrpwmgmmmu
bﬂnga]stMl
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(M1-V3) Durch die Prozepverwaltung des Betriebssystems ist es auf einfache
Weise mdglich, Parallelitdt unter den Transaktionen zu realisieren
(Inter-Transaktionsparallelitit).

Wesentliche Nachteile:

(M1-N1) Falls das Host-Betriebssystem vorzeitigen Rechnerkernentzug

{pre-emptive scheduling) vornimmt, entsteht das Phanomen der
Konvoys ([BLAS79b1), wenn einem Proze, der sich in einem Monitor
mit sehr hoher Zugriffsfrequenz befindet, der Rechnerkern entzogen
wird. Konvoys kdnnen einen verheerenden Einflup auf die Leistungs-
fahigkeit des gesamten Systems ausiben.
Anmerkung: Ein interessanter Vorschlag zur Behebung dieses
Dilemmas wird in [STON81] an die Adresse der BS-Konstrukteure
gemacht: Einrichtung spezieller Scheduling-Klassen, denen der
Rechnerkern nicht vorzeitig entzogen werden darf. Eine &hnlich
wirksame LOsung bestiinde z.B. darin, dap mit Eintritt in einen
Monitor der Wechsel in einen besonderen Systemmodus mit Rechner-
kernentzugssperre verbunden ist.

ad Methode 2: ( Host-DBMS als Serverprozep )

Hier geschieht die Kommunikation zwischen Benutzertransaktion und Host-DBMS
iber einen Botschaftenmechanismus. Die Synchronisation der Prozesse ist
problemlos, da nur ein zentraler Host-DBMS-Prozep existiert.

Wesentlichste Vorteile:
(M2-V1) Das Konvoy-Problem entsteht nicht.

‘Wesentlichste Nachteile:

(M2-N1) Falls man viele Interaktionen 2zwischen Benutzertransaktion und
Host-DBMS hat, entsteht die Gefahr eines CPU-Engpasses aufgrund
der vielen teuren Prozefumschaltungen.

(M2-N2) Bei der reinen Server-Methode (d.h. kein Server-Pool) kann die
Rechenleistung mehrerer Host-Prozessoren nicht parallel fiir
Host-DBMS-Funktionen ausgeniitzt werden.
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{M2-N3) Um N parallele Transaktionen effizient bedienen zu kdnnen, mup das
Host-DBMS als Mehrbenutzerprozep organisiert werden, um ein
Multiplexing von Auftrigen 2wecks Yerringerung von

" E/A-Verzdgerungen durchfiihren zu kinnen. Das Host-DBMS mup somit
sein eigenes Multitasking und Scheduling vornehmen.

Im zusammenfassenden Vergleich der beiden genannten Methoden lipt sich

feststellen:

(1) Die aufgezdhiten Vorteile und Nachteile beider Methoden sfnd in etwa
invers zu einander.

(2} Die Anzahl der ProzeBumschaltungen aufgrund von I/Ds zu den DB-Platten
ist in beiden Methoden gleich.

Fur die weitere Diskussion, welchen Einflup unsere DBMS-Architektur auf die
Prozepstrukturierung hat, wollen wir weiterhin davon ausgehen, dap Prozep-
umschaltungen sehr teuer sind, d.h. wesentlich langer dauern als Prozedur-.
aufrufe. )

Vor diesem Hintergrund sind zwei Kriterien fir die Beurteilung einer
Prozepstrukturierung wesentlich:

(1) Anzahl der Interaktionen zwischen Benutzertransaktion und Host-DBMS.

(2) Anzahl der Interaktionen zwischen Host-DBMS und DB-Platten.

ad (1): ( Interaktion Benutzertransaktion <===> Host-DBMS )

Das virtuelle DB-Maschinen-Konzept vermeidet jeglichen Prozepwechsel
auf dieser Ebene. .

. Die Server-Methode kann zu C(PU-Engpdssen fithren, wenn diese
Schnittstelle sehr niedrig ist (z.8. 1-Tupel(record)-at-a-time wie etwa
in SystemR oder UDS).

1. Haupteigenschaft der N.A.:

hohe RAI-Schnittstelle ===> diese Interaktionen sind enorm reduziert.
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Diese Tatsache trifft im wesentlichen auf die mengenorientierten QM- und
UM-bezogenen RAI-Operatoren zu. Fiir tupelorientierte RAI-Operatoren wie die
Cursor-Extensions des UM bleibt der oben genannte Nachteil natiirlich
bestehen. Insgesamt gesehen, dUrfte aufgrund der Verwendung der
Server-Methode flir die N.A. kein CPU-Engpap zu beflirchten sein.

ad (2): ( Interaktionen Host-DBMS <===> DB-Platten )
Bei herkdmmlichen DB-Systemen mit einer sehr niedrigen Blockschnitt-
stelle zwischen Host-DBMS und den DB-Platten ergeben sich bei beiden

Methoden sehr hohe Prozepwechselraten.

2.Haupteigenschaft der N.A.:

hohe SI-Schnittstelle

in Verbindung mit dem s==z==) diese Interaktionen sind
C-Table-Swapping- enorm reduziert. -
Mechanismus

Diese Oberlegungen fiihren uns zu folgender Einschitzung fiir die N.A.:

Was den Overhead an Prozefwechseln anbetrifft, so kommen sowohl das
virtuelle DB-Maschinen-Konzept als auch die Server-Methode als
Kandidaten fiir die ProzePstrukturferung im Host in Frage.66) Alles in
allem schneidet das virtuelle DB-Maschinen-Konzept in diesem Punkt doch
noch etwas besser ab.

Bei der Betrachtung der MGglichkeiten zur Parallelausfiihrung von
‘Transaktionen fallt auf, dap keine der beiden Methoden die Ausniitzung von
Intra-Transaktionsparallelitit ohne Zusatzmapnahmen zulapt. Dies ist nicht
verwunderlich, da sie bisher nur fir DB-Systeme mit tupel-(record)weisem
Zugriffssystem eingesetzt wurden, wo Parallelitiat innerhalb einer

66)Eine weitere interessante P sation, welche wir in dleser Arbeit micht weiterver-

folgen wollen, ware wie folgt: ist Mehrprozessoranlage == Ein Prozessor komte fir
DB-Cache/SAFE-System ((M) gewidmet werden.
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Transaktion uninteressant ist. Das jedoch &ndert sich fiir die N.A. mit
ihren mengenniﬁigen RAI-Operatoren und Filteroperatoren grundl_egend.

3.4.2. - Ausnutzung von Inter- und Intra-Transaktionsparallelitdt.

Zundchst wollen wir die speziellen Anforderungen in der N.A.  beziiglich
Inter-Transaktionsparallelitdt diskutieren.

Dazu sei noch einmal der Vorteil (M1-¥2) und der Nachteil (MZ-NZ) gegen-
ibergestellt, was zu folgendem Sch'lup berechtigt:

M2 2 Maschinen ist vorteithafter auf

Host ist M-Prozessoranlage, > das Konzept der virtuellen DB-
der Host-Ebene.

Dieser Vorteil einer hdheren potentiellen Rechenleistung fiir die Ausfilhrung

von Host-DBMS-Funktionen manifestiert sich Jjedoch erst dann, wenn der

Host-DBMS-Code relativ wenige 'critical sections' enthdit, an denen sich die

einzelnen Prozesse (Prozessoren) mittels eines Mutual Exclusion Mechanismus

synchronisieren miissen. Die Identifikation von critical sections ist fiir die

N.A. aufgrund unserer sorgfiltigen Systemstrukturierung  mithilfe von

Moduln (Prinzip der funktionalen sowie Datenabstraktion, keine oder sehr

wenig globale Daten zwischen den Moduln) leicht miglich:

Ausgehend von der Tatsache, daf dfe Einrichtung von critical sections nur

dann notwendig ist, wenn durch das betreffende Programmstlick Betriebsmittel
vergeben werden, ergibt sich aufgrund unserer Systemarchitektur:

LM verwaltet Sperrinformation und CM sind

TM manipuliert Transaktionsdeskriptoren > Teile von TM, LM
CM verwaltet DB-Cache {C-cat) critical sections.

Fiir die Ausfihrung des Codes von QM, UM und SAM hingegen dirfte keinerlei
Synchronisation notwendig sein! ’
Besonders wichtig erscheint uns dieses Ergebnis flir die QM-Operatoren,
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welche sehr rechenintensiv sind und in DB-Anwendungen mit einem sehr hohen
Prozentsatz von komplexen Retrieval-Anfragen sehr oft ausgefiihrt werden
miissen.

Fazit: Die Rechenleistung mehrerer Host-Prozessoren kann in der N.A.
ausgezeichnet fiur ein hohes Map an echter Inter-Transaktionspar-
allelitat ausgenitzt werden. Deshalb st das virtuelle
DB-Maschinenkonzept in einer solchen Hardware-Umgebung dem
Server-Modell auf der Host-Ebene vorzuziehen.

Bedeutung der Intra-Transaktionsparallelitat fiir die N.A.:

Schon bei der Entscheidungsbegriindung fiir die Wahl der RAI-Schnittstelle
(in Kap. 3.2.2) haben wir den Aspekt der Parallelverarbeitung innerhalb
einer Transaktion betont: ]

Der in der Auswertung von Operatorbdumen inherente Parallelismus kann mit
unseren Hardware-Resourcen gut ausgeniitzt werden.

Theoretisch kdnnte bei My Host-Prozessoren und Mg j LI-Prozessoren eine
Transaktion gleichzeitig durch My+My 1 Prozessoren bearbeitet werden. Bei
der Prozeporganisation mittels virtueller DB-Maschinen wird Jedoch eine
Transaktion mit ihrem virtuellen Host-DBMS auf einen Proze} abgebildet,
welcher auf einem Host-Prozessor ablauft.

Grundsatzlich stehen fir die Parallelarbeit innerhalb einer Transaktion bei
_den genannten Yoraussetzungen zur Yerfligung:

- 1 Host-Prozessor67)
- bis zu Mg 1 LI-Prozessoren

mnngntgummmda»nost-mmpiumgmmmmmmmmms
ggmldmdwgmmmum Prozeduraufrufen (fork...join, val. z.B. [LAUE78])
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Trans-
-aktion ‘
T 1 Host-Prozep zur Bearbeitung von T

o e ——

RAI

Host-
DBMS

Sl

’_ Back- Back- k Service-
@ endy o endy Prozesse zur
Bearbeitung von T
{0<k<sMy 1)

Abb. 3.9.: Prozessorhierarchie zur Parallelverarbeitung innerhalb einer
Transaktion.

Als nichstes soll der Frage nachgegangen werden, in welchen Fillen die
Ausnutzung von Intra-Transaktionsparallelitdt wirklich sinnvoll ist.
Prinzipiell kann Parallelverarbeitung im Host innerhalb einer Transaktion T
immer dann stattfinden, wenn der Host-Prozep von T die I/0-Zeiten der
aufgrund von SI-Auftrdgen fir T tatigen LI-Prozesse auszunutzen vermag. In
anderen Worten, der Host-Proze{i von T mup in der ‘Lage sein weitere
Berechnungen fiir T ausfihren zu konnen, ohne auf die Antworten der
betreffenden LI-Prozesse warten zu miissen. Unsere Aufgabe besteht somit
darin, den Arbeitsumfang zu ermitteln, welcher fiir T von den einzelnen
Host-DBMS-Moduln parallel zur Bearbeitung von LI-Operatoren fiir T erledigt
werden kann. Diese Frage lipt{sich Jedoch aufgrund der Modularisierung der
N.A. sehr schnell und leicht beantworten.
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Ausnutzung von Bearbeitungszeiten flir SI-Operatoren:

(1)

(2)

GET_REC-Auftrige:

Diese Auftrige zur Bereitstellung eines Systemtupel oder Indexknoten im
Public-C werden vom CM aufgrund entsprechende Anfragen vom SAM erteilt
(bei Public-C Faults). Die Arbeitsweise des SAM 1ist jedoch nicht
mengenorientiert, sondern tupel/knotenweise.

====> Der SAM kann wenig tun bis der betreffende GET_REC-Auftrag
erledigt ist.

Filterauftrige EXH_FILTER, SEL_FILTER:

Diese Aufrige resultferen aus den Auftragen COMPLETE_RELSCAN bzw.
SELECTIVE_RELSCAN an den TM. Der TM selbst kann die LI-Bearbeitungs-
zeiten dieser Filterauftr@ge in vielen Fallen sehr gut fiir die Yerteilung
von weiteren TM-Operatoren an solche Moduln (wie z.B. den QM)

ausnutzen, welche alle benGtigten Operanden bereits im DB-Cache zur
Yerfiigung haben.

Beisplel:

Gegeben sefen drei Relationmen Ri, 1=1,2,3.
Ri sef auf den DB-Platten von Backend; abgespeichert, i=1,2,3.

Betrachten wir nun folgenden RAI-Operatorbaum (Kurzbezeichnung: CRELS fiir
COMPLETE_RELSCAN):
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Abb. 3.10: Beispiel eines RAI-Operatorbaumes.

Die Knotenmarkierungen bezeichnen dabei die resultierenden ZERs.
Fiir dieses BeispieI ist fo]gende'Para'l'lelauswertung erstrebenswert:

1:

ZER1, ZER2 und ZER3 kOnnen parallel von LI}, LIp bzw. LI3
berechnet werden (CRELS bewirkt einen Aufruf von EXH_FILTER an
L. .
Wenn ZER1 und ZER2 Im DB-Cache vollstidndig zur Verfiigung stehen,
kann ZER4 durch QM im Host berechnet werden.
Wenn ZER4 und ZERS im DB-Cache vollstindig zur Verfiigung stehen,
kann ZER5 durch QM im Host berechnet werden.

Die Parallelauswertung eines RAI-Operatorbaumes geschieht somit nach
dem Datenflup-Prinzip: Operaforen sind dann ausfuhrbereit,  wenn die
benGtigten Operanden zur Verfiigung stehen. Einheiten des Datenflusses
sind dabei die ZERs.

Anmerkung: Die erhdhte Intra-Transaktionsparallelitit kann zu einem
erhShten 0B-Cache-Platzbedarf fihren, im angegeben Beispiel fir ZER1,
ZER2 und ZER3 gleichzeitig. Die daraus resultierenden interessanten
Optimierungsprobleme (Bestimmung eines optimalen Grads der Intra-Trans-
aktionsparallelitdt bei gegebenem vorhandenem DB-Cache-P]afz) werden
jedoch in dieser Arbeit nicht analysiert.
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Vorschlag zur ProzeBsynchronisation Host-Prozep <—-—> LI-Prozesse.

Bei der ProzeBsychronisation zwischen einem Host-Prozep und ein oder
mehreren LI-Prozessoren, welche alle dieselbe Transaktion T bearbeiten,
missen wir folglich differenzieren, ob die LI-Bearbeitungszeiten vom
Host-Prozep ausnutzbar sind oder nicht.

(1) Host-Prozep gibt GET_REC-Aufrag an eine LI.

====> dieser 1/0-Wunsch wird als synchroner DB-1/0 vom Hint
behandelt, d.h. Transaktion T wird die Host-CPU entzogen und
an einen anderen rechenwilligen Host-Prozep zugeteilt.

Host-Prozep gibt EXH_FILTER/SEL_FILTER-Auftrag an eine LI

====> dieser I/0-Wunsch wird als asynchroner DB-I/0 vom Hint
behandelt, d.h. T wird nicht unterbrochen und kann
weiterrechnen. '

(2

—

Bei der Implementierung eines solchen asynchronen Verhaltens wischen
einem Host-Prozef und L1-Prozessoren mup man dafiir Sorge tragen, dap

man nicht mit der Prozedur-Struktur innerhalb des Host-DBMS in Konflikt
gerit.

Zur Verdeutlichung betrachten wir dazu den Ablauf einer Ausfiihrung des
COMPLETE_RELSCAN-Operators:

Aufrufstruktur:

(TM) COMPLETE_RELSCAN

{* Prozeduraufruf *)
{CH)  gTAB

é (* Auftrag mittels Botschaft *)

(LI3) EXH_FILTER
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Da der EXH FILTER-Auftrag Uber eine Botschaft an eine LIj erteilt
werden muP, mup -um ein asynchrones Verhalten zu erzielen- der Aufruf
der Prozedur gTAB sofort nach Absenden dieser Botschaft i'lber den Hint
terminieren (wonach die Prozedur COMPLETE_RELSCAN auch terminiert),
damit gleich anschliefend durch den Host-Prozep weitere Operationen fir
dieselbe Transaktion ausgefiihrt werden konnen. Das Absetzen von
asynchronen Auftrdgen an die LIs verhdlt sich somit wie ein sofort
beendeter schlichter Prozeduraufruf.

Nach Beendigung des C-Table-Swappings durch e'lne LI darf dieser

Host-Prozep Jjedoch nicht sofort iber dieses Ereignis informiert werden,

da er sich an beliebiger Stelle im Host-DBMS befinden kann. Die

Modul-Struktur des Host-DBMS in Verbindung verlangt vielmehr folgendes

Yorgehen:

- Bei Beend1gung efner EXH_FILTER/SEL_FILTER- Operation wird dieses
Ereignis dem Hint gemeidet und dort vermerkt (dazu ist i.a. eine
gemeinsame Ergebnisvariable mit unteilbarer Lese- und
Schreiboperation, z.B. spezielles Register, im Hint er'-forderlich).‘

- Das Host-DBMS erkundigt sich selbsttdtig beim Hint Uber beendigte
EXH_FILTER/SEL_FILTER-Operationen, wenn die  entsprechenden
C-Tabellen benStigt werden. i

Die Implementierung dieser asynchronen DB-1/0s kann mit

Standardmethoden der Systemprogrammierung (START/WAIT) realisiert

werden.

Dazu ist eine Aufspaltung der\ bisherigen CM-bezogenen Operatoren des

Moduls TM erforderlich:

COMPLETE_RELSCAN wird aufgeteilt in
START_COMPLETE_RELSCAN (<Relid>,<restr predicate>,<attr list>,

’ <exp.size>,<ZER-name>)

. WAIT {<ZER-name>) '

Analog wird mit SELECTIVE RELSCAN verfahren.

Der Operator WAIT ist als zusdtzlicher Operator an der

RAI-Schnittstelle zur Verfigung zu stellen. )

Mit dieser Erweiterung zur Realisierung von Intra-Transaktions-

parallelitit konnte das yom Transaktions-Compiler Tr-Conb erzeugte
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Programm zur Auswertung des RAI-Operatorbaumes aus Abb. 3.10 wie folgt
aussehen:

START_COMPLETE_RELSCAN {R1,...,c..,...,ZERL);
START_COMPLETE_RELSCAN (R2,.0cp0n0y..4,ZER2);
START_COMPLETE_RELSCAN (R3,...,...,...,ZER3);
WAIT (ZER1,ZER2); (*veralligemeinertes konjunktives WAIT*)

ZER4:= JOIN (ZER1,ZER2,....);
WAIT (ZER3);
ZERS:= JOIN (ZER4,ZER3,....);

AbschluBbemerkung:

Dieses Kapitel 3.4 hatte nicht die Absicht einer erschipfenden
Diskussion dieses komplexen und noch weitgehend unerforschten Gebiets
der Wahl einer optimalen ProzePstrukturierung fiir eine bestimmte
Systemkonfiguration und DBMS-Architektur, sondern sollte erste
Anregungen in diese Richtung geben. Mehr formale und quantitative
Analysen (z.B. exakte Identifizierung von critical sections, Z&hlung von
Prozepwechseln/Botschaften, Ermittlung aller wdglichen Parallelablaufe

beim Dataflow-Approach,...) hdtten den zeitlichen Rahmen dieser Arbeit
iberschritten.
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4. Optimale Queryauswertung fuor unsere Architektur.

4.1. Auswahl geeigneter Queryoptimierungs-Strategien.

High-level Querysprachen wie SQL erlauben es dem Benutzer, Queries zu
formulieren, welche bei einer unlberlegten Implementierung einen sehr grofen
Zeitaufwand (mehrere Stunden, sogar Tage} flr die Ausfliirung benBtigen
wirden. Deshalb ist der Einsatz eines Optimierers vor der 'A'usfﬂhrung
unverzichtbar, um die AusfOhrungszeiten mindestens auf die Gr8Benordnungen
zu reduzieren, welche flir prozedurale Querysprachen in hierarchischen oder
Codasyl-DBs erzielbar sind.

Als erstes milssen wir uns die Frage beantworten, wo wir Optimierungen vor-
nehmen kBnnen. Dazu betrachten wir den Ubersetzungsvorgang von der
High-level Querysprache in die Operatoren der RAI-Schnittstelle zum Rela-
tionalen Zugriffssystem, welches letztendlich die Obersetzte Query aus-"
flhren soll. Der Ubersetzungsvorgang wird vom Modul Tr-Comp des Trans-
aktions-Systems erbracht, welcher in die Komponenten Pre-Compiler und
Optimizer strukturiert ist.

sqQL
RelA-Operatorbaum Tr-Comp

[UptTmizer]

¥
RAI-Operatorbaum
Abb.4.1: Grobablauf einer Querylbersetzung.

Als nichstes ist zu kldren, was der Gegenstand der Optimierung sein soll.
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Dem Optimizer fallen zwei Aufgaben zu, nEmilich
(1) Algebraische Optimierung:
Eingabe: RelA-Operatorbaum T
Ausgabe: 'verbesserter' RelA-Operatorbaum T*
(2) Zugriffspfad-/Algorithmenauswahl:
Eingabe: T'
Ausgabe: 'optimierter’ RAI-Operatorbaum T"

Dieser Aufteilung liegen folgende Prinzipien zugrunde:

ad(1) Die algebraische Optimierung ist eine High-level Optimierungs-
technik, welche meist auf der Verwendung von Heuristiken basiert.

ad(2) Die Zugriffspfad-/Algorithmenauswahl ist eine Medium-level Opti-

mierungstechnik, welche vornehmlich auf der Verwendung konkreter
Kostenfunktionen basiert.

Erginzend sei vermerkt, dap sich Low-level Optimierungstechniken etwa mit
Organisationsstrukturen flr Relationen und Indexe, mit physikalischen Gr8pen
wie 2.B. BlockgrBBe, etc. befassen. Selbstverstindlicherweise sollen solche

Kenngrifen als Parameter in die Kostenfunktionen fir die Medium-level Opti-
mierung eingehen (vgl. dazu Kap.5).

4.1.1. Alligemeines {iber Queryoptimierungs-Strategien.

Als Grundlage fiir die sich anschliependen Diskussionen Uber gangige Opti-
mierungs-Strategien geben wir einige bekannte Eigenschaften im Uberblick an.
Elementare Begriffe wie Relation und Tupel werden als bekannt voraus-
- gesetzt (siehe z.B. [ULLMB0]). Der Wertebereich eines Attributs r einer
Relation R sei mit dom(R,r) bezeichnet.

Als Bezeichnungen fiir RelA-Operatoren verwenden wir:

- Projektion mp,  , (R)
r1,...,r'y sind dabei Attribute der Relation R.
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- Restriktion 6f(R)
Dabei ist F eine Restriktionsformel, welche aufgebaut ist aus
(1) Operanden, welche Konstanten oder Attribute von R sind,
(i) den arithmetischen Vergleichsoperatoren <,=,>,< ¢, >,
(§it) den logischen Operatoren A,V ,'NOT'.
Beispiel: dom(R,rj) = Wy, i = 1,2,3,4,
= ((rp<6) V (rp>r3)) A (rg=9)

- 8-Jdoin Join R IX! S
rés
Dabei ist O ein arithmetischer Vergleichsoperator, r ist Attribut von R,
s Attribut von S.
Der 9-Join kann wie folgt definiert werden (RxS bezeichnet das carte-
sische von R mit S):

R IX1'S := 6pgg(RxS)
res

Im Falle von @ = = sprechen wir von einem Equi-Join. Falls bei einem
Equi-Join ein redundantes Joinattribut gestrichen wird, so ergibt sich
der Natural Join.

(Anm.: Die restlichen RelA-Operatoren wie die Standard-Mengenoperatoren
oder die Division werden in unseren weiteren Untersuchungen nicht benStigt.)

Algebraische Optimierungstechniken.

Grundlage flr die gingigsten Optimierungsheuristiken auf diesem Gebiet
bilden einige einfache Gesetze der RelA, welche wir jetzt auflisten wollen
{vgl. dazu [ULLMBO]). Zwei Ausdrlicke Ey und Ep der RelA bezeichnen wir als
dquivalent ( E; = Ep ), wenn die beiden Auswertungen von Ey bzw. E das-
selbe Ergebnis liefern.

Bem.:Die nachfolgenden Gesetze sind als Transformationsregeln von links
nach rechts zu lesen.
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(Gla) nrl(ﬁrz(...("r(k))---)) H "rl,..rm(R)
(G1b) GFI(O'FZ(R)) H UFI/\FZ(R)
(61¢) Op(My ., p(R) = nrl,,_rm(ap(k)i

(62a) Sei F = FRAFgAFpg eine Restriktionsformel auf R und S, wobei
gilt:
- Fp (Fg) betrifft nur Attribute von R (S).
- Frs betrifft Attribute von R und S.

OF( R IX1 S ) = oppc(pp(R) 4X1 Opg(S))
ros res

(62b) Seien r, ri,...,rn Attribute von R; s, sji,...,sy Attribute von S.

Trpeorprsy...sgsl R XS ) 2 e p n(R) DX Mgy 5p6(S)
rés . rés

Natlirlich existieren noch viele andere solcher einfachen Kquivalenzen, jedoch
geniigen als Motivation fir unsere Zwecke die soeben aufgefiihrten Regeln.
Aus diesen Gleichungen lassen sich zwei Optimierungsheuristiken ableiten:
- Pipelining von Projektionen und Restriktionen.

Relevante Gleichungen: (Gla)-(Glc)

Iweck:

Durch die Kombinatfon von Sequerizen von Projektionen und Restriktionen
soll eine Reduktion der Anzahl und Gr3fe von Zwischenergebnisrelationen
erzielt werden; gleichfalls wird eine Reduzierung der Sortiervorginge
fiir Duplikateliminationen (bei Projektionen) oder fiir eine Vorbereitung
nachfolgender Joins bewirkt.

- Restriktionen und Projektionen so friih wie mGglich.
Relevante Gleichungen: (62a)-(G2b)
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Zweck:

Diese Yerschiebung von Restriktionen und Projektionen zu den Biittern
des Operatorbaums (so weit wie mdglich) beabsichtigt eine Reduktion der
Grope der Joinoperanden.

In allen Arbeiten lber Queryoptimierung in der Literatur werden diese beiden
Heuristiken vorgeschlagen, vgl. etwa [SELI79], [SMIT75], [WONG76]68)
Neben diesen offensichtlichen Heuristiken werden in der Literatur noch
kompliziertere algebraische Optimierungstechniken vorgeschlagen, die auf
nicht-trivialen Xquivalenzen zwischen RelA-Ausdriicken beruhen, vgl. z.B.
[HALL76], [ULLM80], [WONG76]. Erwahnenswert sind ferner Techniken zur
Erkennung identischer Teilb8ume ([HALL76],[FINK82]). Diese Techniken sind
Jjedoch nicht Gegenstand dieser Arbeit.

Optimierungen auf der Zugriffspfadebene.

Die iblicherweise in der Literatur vorgeschlagenen Medium-level Opti-

mierungen, basierend auf der Minimierung konkreter Kostenfunktionen,

umfassen in etwa folgende Aspekte:

- Zugriffspfadauswahl.
Existieren mehrere Zugriffspfade zur Auswertung eihes RelA-Operators
(z.B. Segment-Scan, clustered Index-Scan und- nonclustered Index-Scan
flr 6p(R) in SystemR), dann ist der billigste zu bestimmen.

- Beste Sortierordnung. .
Im Zusammenhang mit der Zugriffspfadauswahl steht auch die Frage nach
der besten Sortierordnung bei der Auswertung einer Teilquery (siehe
z.B. [SMIT75]). Geeignete Sortierordnungen von Zwischenergebnissen
kdnnen vorteilhaft sein fiir eine effiziente Auswertung einiger
RelA-Operatoren, z.B. flir Joins, Projektionen oder die Implementierung
der GROUP BY Anweisungen in SQL. Auch kdnnen existierende Sortier-
ordnungen Einflup auf die Frage haben, wie weit Projektionen im
Operatorbaum nach unten verschoben werden solien. Da eine effiziente
Auswertung von Projektionen i.a. eine Sortierung nach einem Projek-
tionsattribut voraussetzt, kann es in manchen DB-Architekturen sinnvoll

68)pusratwefalle werden in [YAO78] erviimt.
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sein, Projektionen, welche erst eine externe Sortierung erfordern,
mdglichst spat auszufilihren.

Algorithmenauswahl.

Flr die Implementierung eines Zugriffsoperators stehen manchmal mehrere
Moglichkeiten zur Auswahl, z.B. fiir den Join der Nested-Loops Algo-
rithmus und der Sort-Merge Algorithmus. Unter Beriicksichtigung existie-
render Zugriffspfade ist dann der billigste zu wahlen (vgl. z.B. die
verschiedenen Algorithmen fiir Restriktion-Projektion-doin Queries in
{BLAS76], [YAO79]).

Existenz identischer Teilbdume.

Falls ein Operatorbaum identische Teilbdume aufweist, dann kann es vor-
teilhaft sein, das betreffende Ergebnis nur einmal auszuwerten.
Ausnutzung von Kommutativitdt und Distributivitdt.

Die Auswertungsreihenfolge bei Sequenzen von Joins oder ‘Mengen-
operationen kann unter Zuhilfenahme von Kenngrﬁpen wie etwa der Kardi-
nalitat der Operanden optimiert werden (siehe z.B. [SELI79]).
Yorverarbeitung von Relationen. .

Die effiziente Auswertung von Queries hangt natiirlich von einer
geeigneten Plattenorganisation (sortiert,clustered,...) der Relationen
und von existierenden schnellen Zugriffspfaden (Indexe,Links,...)} ab. In
manchen DB-Architekturen kann es vorteilhaft sein, bei Bedarf Rela-
tionen extern zu sortieren oder tempordre Indexe einzurichten.

4.1.2. Sinnvolle Strategien in unserer Architektur.

Die filir die Queryoptimierung wesentlichsten Aspekte unserer DB-Architektur
sollen noch einmal aufgezdhlt werden.

Eigenstdndige Intelligenz Llj in jedem Backend-Subsystem zur Aus-
wertung 'linearer’ Operationen.

Die grope DB-Cache-Kapazitat ermiglicht eine effiziente mengenorien-
tierte Verarbeitungsweise von RelA-Operatoren.

Die LIs entlasten die Host-CPU(s) so sehr, dap wir voraussetzen, dap
der Host nicht CPU-bound ist.

Aufgrund dieser Eigenschaften erscheinen folgende Optimierungs-Strategien
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als sinnvoll:

(1)

(2)

High-level Optimierung:

Die friihzeitige Auswertung von Projektionen ist offensichtlich eine
gute Strategie besonders in unserer Architektur, da die LIs partielle
Projektionen i.a. mit voller Plattengeschwindigkeit ausflihren kdnnen;
dasselbe Argument gilt flr Restriktionen. Aufgrund der LI-Daten-
filterung erreicht man damit eine friihzeitige Gr5penreduktion der in
das DB-Cache zu transportierenden ZERs. Um die Anzahl von ZERs zu
reduzieren, ist es natlirlich auch wichtig, Pipelining von Restrik-
tionen und Projektionen vorzunehmen (vgl. dazu auch die Spezifikation
der SI-Schnittstelle in Kap. 3.2.4.1).

Somit halten wir an zwei Heuristiken fest:

* Restriktionen und Projektionen so friih wie mdglich.

* Pipelining von Restriktionen und Projektionen.

Infolge dieser frlhzeitigen Datenfilterung und im Hinblick auf .
spezielle Auswertungsalgorthmen in Kap.4.2, welche eine weitere frih-
zeitige Grﬁpenreduktion von ZERs erzielen, sowie eingedenk einer sehr
gropen DB-Cache-Kapazitat (im MByte-Bereich) kdnnen wir davon aus-
gehen, dap im Normalfall von den LIs gelieferte ZERs vollstandig in
das DB-Cache passen. Da ferner n.Y. unsere Architektur keinen Host-
CPU-Engpap aufweist ('Offloading’'-Effekt der LIs), kdnnen wir es uns
im postulierten Normalfall .immer leisten, Duplikateliminationen in
ZERs mittels internem Sortieren vorzunehmen. Hier zeigt sich ein
wesentlicher Vorteil gegeniiber einem konventionellen DB-System, wol
infolge fehlender Datenfilterung meist ein sehr teures externes
Sortieren notwendig wird und man deswegen Sortiervorgdnge nach
Moglichkeit vermeidet.

Medium-level Optimierung:

Das Problem einer besten Sortierordnung ist fiir uns nicht mehr so

wichtig, da im Normalfall immer internes Sortieren vorausgesetzt wird.

Deshalb wenden wir folgende Heuristik an:

* DB-Cache-Objekte werden sortiert, wenn es fiir die nachfolgende
Operation vorteflhaft ist (2.B. fiir nachfolgende Mengenoperationen
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{Durchschnitt, Vereinigung,...) sowie Joins auf ZERs).
Die Algorithmenauswahl flir die Implementierung des (cache-internen)
Joinoperators fallt uns demnach auch leicht.
* Der JOIN-Operator wird als Merge-Join implementiert.
Die beste LBsung fiir das Problem der Auswertung identischer Teil-
bdume ist jedoch in unserer Architektur auch nicht offensichtlich. Es
kann ndmlich der Fall eintreten, dap zwar die fiir eine Operation
bendtigten ZERs (2 Eingabe-ZERs, 1 Ergebnis-ZER) solange wie fir
diese Operation bendtigt im DB-Cache gehalten werden kdnnen, dap
jedoch die langere Aufbewahrung einer ZER (welche das Ergebnis eines
identischen Teilbaums enthd@lt) im DB-Cache zu Platzproblemen fiihrt.
Falls eine solche ZER aus dem DB-Cache verdringt werden mup, ist
abzuw3gen, ob sie irgendwo zwischengespeichert werden oder bei der
nachsten Referenzierung neu berechnet werden soll.

4.2. Effiziente Queryauswertungsalgorithmen.

4.2.1. Dynamische Filter.

Wie schon wiederholt erliutert, ist eine sehr wesentliche Voraussetzung fiir
eine hohe Leistungsfahigkeit unserer DB-Architektur, dap die fir RelA- (bzw.
RAI-) Operatoren benGtigten Operanden so lange wie bendtigt vollstindig in
das DB-Cache passen, um eine effiziente Mengenverarbeitung ohne Zuhilfe-
nahme von tempordren Plattendateien moglich zu machen. Folglich mup unser
Ziel beim Entwurf von Auswertungsstrategien und -algorithmen darin liegen,
. den Datenumfang zu minimieren, welcher von den LIs in das DB-Cache trans-
portiert werden muf, d.h. es ist eine bestmbgliche Reduktion der Kardina-
litdt _von ZERs so frith wie moglich anzustreben. Einen Schritt in diese
Richtung stellt die gewdhite High-level Strategie 'Projektionen und Restrik-
tionen so frih wie moglich' dar. Damit sind die MGglichkeiten in dieser
Hinsicht noch nicht erschOpft. Yielmehr ist die Auswertung gewisser Query-
typen in unserer DB-Architektur sehr viel effizienter durchfihrbar als in
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den bekannten DBMS.
Yorbereitend flr die in diesem Abschnitt zu entwickelnden Konzepte fiihren
wir erst einige abklirzende Bezeichnungen ein.

Auswertung von RelA-Ausdriicken der Form Tr,-l_”,-kdp(R):

In unserer Architektur existieren fiir die Auswertung dieses Ausdrucks zwei
Typen von Zugriffspfaden, namlich

{1) Indexverarbeitung mit anschlieBender selektiver Segmentfilterung

(vgl. SEL_FILTER-Operator), N

(ii) vollstdndige Segmentfilterung (vgl. EXH_FILTER-Operator).
Wir geben nun die zugehdrigen Algorithmen ALGl und ALG2 zur Auswertung von
"rl...rkGF‘R) im Detail an und legen eine Kurznotation fiir spatere Zwecke
fest. ALGl und ALG2 sind agivalente Algorithmen zur Berechnung der Projek-
tion-Restriktion Query Try.. _rkGF(R).

ALGl: ( Indexverarbeitung & selektive Segmentfilterung )
Voraussetzung:
F ist zerlegbar in F = F* AF-. F* betrifft die Attribute FigseeesPig YON

R, alle i {Lsjsm) sind invertiert und F* ist {ber diese Indexe aus-

wertbar69) |

Die Berechnung von nrl._,rkap(k) erfolgt in zwel Schritten:

(a) Die Auswertung der Restriktion op+(R) ist alleine durch Index-
verarbeitung mdglich. Dabei lefert der Modul SAM die entsprech-
enden Tupelidlisten LJ- fir Restriktionen auf den einzelnen>
Attributen Pijs 1gjsm. Der QM manipuiiert diese Trefferlisten
entspr. weiter mittels Durchschnitts- oder Yereinigungsoperationen.
Das erarbeitete Endergebnis Idy ist jedoch keine materialisierte
ZER, sondern eine Tupelidliste der Tupel von R, welche die Restrik-
tion F* erfiillen.

Notation fir all diese Schritte unter (a):

®lo.h., F* enthilt rur Terme der Form ‘rjj@consty;’. Aferdem mf der Index eine sequen-
tielle Verarbeitungsmdglichkeit bieten (wie das z.B. bei B-Baumen der Fall ist).
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{0p1) | 1dg:=INDE+(R) {*INDexauswertung*)

(b) Die Materialisierung der durch Idp qualifizierten Treffertupel unter

Anwendung der verbleibenden Restriktion F- geschieht wie folgt:

- Sortiere Idg in geeigneter Weise nach pids70) .

- Eine selektive Segmentfilterung von R gegen F~ mit gleich-
zeitiger partieller Projektion durch eine LI (vgl. LI-Operation
SEL_FILTER) liefert eine ZER im DB-Cache.

- Diese ZER wird vom QM in geeigneter Weise sortiert (wenn ndtig);
dabei werden vorhandene Duplikate eliminiert. Das Endergebnis
heife ZERp.

Notation flir all diese Schritte unter (b):

{0op2) ZERR:=SEL"r1“_rkaF-(IdR)

ENDALG1

ALG2: ( Vollstdndige Segmentfilterung )

Voraussetzungen: keine.

Die Auswertung von “rl...rk"F(R) geschieht wie folgt:

(a) Eine vollstandige Segmentfilterung von R gegen F mt gleich-
zeitiger partieller Projektion nach rl,..5Tg  Mittels des
LI-Operators EXH_FILTER liefert eine ZERp im DB-Cache.

(b) Diese ZERp wird dann vom QM (wenn ndtig) in geeigneter Weise

sortiert; dabei werden gegebenenfalls vorhandene Duplikate elimi-
niert. Das Endergebnis heipe ZERR.

Notation fir alle Schritte (a) und (b):

(0p3) | ZERR:=EXHR,. . op(R)

ENDALG2

P)dje Sortierung erfolgt duch den QM im DB-Cache, fansuirdenmhgme wierung
von pids in Indexen verwenden; andernfalls erfolgt die Sortierung durch betrefofzzbu
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Vergleichend seien in Kurznotation die beiden prinzipiellen Zugriffspfad-
typen zur Berechnung von my) _ , 6r(R) gegeniibergestellt:

ALGl: Idp:=INDF+(R); (*F=F*AF %)
zERR:=SELnr1”_rkcF-(IdR)

ALG2: ZERR:=EXH“r1“ .rk"F(R)

Alternativ schreiben wir fiir ALGl auch:

ALGL: ZERR:=SELm, . op-(INDF+(R))

Weitere Bezeichnungen:

- Mit Eval ‘"r1---rk"F‘R” bezeichnen wir die Auswertung von
Tri...rOF (R) mittels ALE1 oder ALG2.

- mincost(RelA-Ausdruck) sei eine Funktion, welche die minimalen Kosten
fir die Auswertung des RelA-Ausdrucks angibt.
cost{AP) sei eine Funktion, welche die LI-Kosten der Auswertung fir
einen konkreten Zugriffspfad AP angibt.

Die Grundlage fiir die im folgenden vorzustellenden Konzepte bildet das

anschliefenden Lemma.

Lemma 4.1:
Seien F und G Restriktionsformeln auf einer permanenten Relation R A
derart, dap die betreffende LI das Pradikat F A G in dieser Form gegen R
im Fluge filtern kann. Dann gilt:

mincost(of A g(R)) < mincost(op(R))

Beweis:

Sefen F = F*AF-, G = G* A G~ Zerlegungen von F bzw. G derart, dap F*
bzw. G* {ber Indexe auswertbar sind. Unsere Architektur bietet folgende
Auswertungsmbglichkeiten fir op(R) und of A g(R) an:
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EXHUF(R) [al]
Eval (05 (R)) E<
SELgg-(INDg+(R)) (a2l
EXHgp A g(R) [b1]
SELgr- A o(INDE*+(R)) [b2]
=% OF-AG TF
Eval{op p g(R)) -\
\SELGF A g-(INDG+(R)) [b3]

SELgg- A g-(INDF* A +(R)) [b4]

Weiterhin gilt:

F AG in dieser Form durch LI im Fluge berechenbar —>

F, FPAG, FAG™, F-AG™ sind auch im Flug durch LI auswertbar, da diese
Restriktionsformeln eine geringere Komplexitat als F A G aufweisen.

Somit ergibt sich: cost{[al]) = cost([bl]),

cost([a2]) = cost([b2])

D.h. aber: mincost(of Ag) =

min{mincost(op (R)},cost{[b3]),cost([b41}} <
mincost(of(R)). :

Interpretation:
Querymodifikation von Restriktionsformeln durch Hinzufiigen von weiteren
Konjunktionen unter Bewahrung der Im-Flug-Verarbeitung durch die LIs

bewirkt, dap

(1) die optimalen Auswertungskosten einer solchen Restriktion reduziert
(oder hGchstens nicht erhdht) werden, und

(2) die Kardinalitdt der aus der Auswertung resultierenden ZER im
DB-Cache weiter reduziert wird.

Der wichtige Punkt bei Lemma 4.1 d{st die Bewahrung der

Im-Flug-Verarbeitung durch die LIs. Andernfalls konnte der unter (2)
genannte erstrebenswerte Vorteil durch zu hohe LI-Kosten zunichte gemacht
werden. Die nun zu beantwortende Frage ist, wie man zu geeigneten Pradi-
katen flir die Querymodifikation kommt.
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Informell stellen dynamische Filter Prddikate dar, welche wahrend der Aus-
wertung einer Query von schon berechneten Teilresultaten gewonnen werden;

sie werden zur dynamischen Querymodifikation flir die Berechnung weiterer
Zwischenergebnisresultate verwendet. Mittels dyn. Filter soll die in das
DB-Cache zu transportierende Informationsmenge weitestgehend reduziert
werden, jedoch ist dabei auf die Im-Flug-Verarbeitung durch die LIs zu
achten. :

Definition 4.1:
{a} X sei Teilmenge von dom{R,r). Ein Filter flr X ist ein Pridikat
Fx[r] in der Variablen r mit folgender Eigenschaft:
VY xedom{R,r) gilt: xeX —— Fy[rl(x)
(b} Ein Filter Fy[r] fir X heipt dynamischer Filter, wenn X Teil-
menge von Wn(R) ist.

Ein dyn. Filter charakterisiert somit die aktuell in der DB vorhandenen
Werte eines Attributs einer Relation.

(Ein nicht-dyn. Filter hingegen ist nicht an die aktuell existierenden
Nerte gebunden, er ist somit statisch angebbar {'statischer Filter')7l) |

Befspiel 4.1:

Tgin statischer Filter fir X mit WR) € X kamn auch zur Formulierung und berpriifung von
Integrititsbedingungen auf r herangezogen werden; ebenso kam er bei der Queryoptimierung
vor Begimn der Abarbeitung eirer Query amr Querymodifikation verwendet werden (2.B.
‘Schrankenffiter' aus Kataloginformation).
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Angenommen, im DB-Cache steht folgende ZERR zur Verfiigung:

ZERR ro
- 0
17

3

19

§wun.—,}

816
1500
1502

[ S - I )

Sei X = Wy, (ZERR) = {1,2,3,800,816,1500,1502}

Beispiele dyn. Filter fiir X sind nun:

Filry] = '1<ry < 1502°

F4lryd = "(1<ry £3) V (800 < ry <816) V (1500 < ry < 1502)"

Filryd = '(r=1) V (r=2) V (ry=3) V (ry=800) V (r;=816) V
{ry=1500) V (ry=1502)'

Fundamentale Eigenschaft von Filtern:
Sei xedom(R,r), Fx[r] ein Filter fir X. Dann ist unmittelbar aus Def.
4.1(a) ersichtlich:
* Fx[rl(x) = false ——> x¢X
* Fir Fx[rl(x) = true ist i.a. keine definitive Aussage mdglich, ob
xeX oder x¢X gilt.

Im Licht der Queryauswertung kann man diese beiden Eigenschaften wie

folgt interpretieren:

Angenommen, es ist bereits ein dyn. Filter Fx[rl ermittelt worden und es

mup im Zuge einer in Bearbeitung befindlichen Query folgende weitere Auf-

gabe geldst werden:

"Bestimme alle Tupel einer Relation S, fiir deren Wert vs eines Attributs

s von S mit dom{R,r)=dom(S,s) gilt, dap vseX."

Die Verwendung von Fy[r] zur LOsung dieses Problems bewirkt nun:

(1) Im Falle Fy{rl(vs)=false erhdlt man eine definitive Nein-Antwort
auf die Frage vseX?, d.h. die betreffenden Tupel von S kdnnen
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weggefiltert werden.

(2) Im Falle Fy[r](vs)=true erhdlt man nur eine Vielleicht-Antwort auf
die Frage vseX?, d.h. die betreffenden Tupel von S kbnnen nicht
weggefiltert werden und es ist zusdtzliche Arbeit fiir eine defi-
nitive Beantwortung erforderlich.

Durch den Einsatz eines dyn. Filters kann somit ein gewisser Prozentsatz
von nicht benBtigter Information (Nein-Antworten) rechtzeitig wegge-
filtert werden. Bei einem zu groben Filter jedoch kdnnte mdglicherweise
viel Information in das DB-Cache aufgrund von Vielleicht-Antworten trans-
portiert werden, flr die sich bei einer nachtriglichen Priifung heraus-
stellt, dap sie fir die Beantwortung der vorliegenden Query iberflissig
ist. Folglich bendtigen wir eine Differenzierung verschiedener dyn. Filter
flir X hinsichtlich ihres Filterungs-Wirkungsgrads.

Definition 4.2:
Seien Fi[r] und F§r] zwei dyn. Filter fir X.
FRr] ist selektiver als Fhir] :iff FEr] — F}Ir

Diese suggestive Bezeichnung bezieht ihre Berechtigung davon, dap das
stirkere Pradikat F)z([r] mindestens soviel Nein-Antworten liefert wie
F)l([r] {vgl. auch Def. 4.1).
In Beispiel 4.1 sieht man:
F%[rl] ist selektiver als F)Z([rll, welcher wiederum selektiver als F)l([q]_
ist.
(z.B.: F%[rl](810)=_f_a1£, aber F)Z([rl](810)=g_u£;

FZ[r11(100)=false, aber F}[r)1(100)=true.)

Definition 4.3:

Sei Fylr] ein dyn. Filter fir X.

{a) Fy[r] heipt trivialer Filter, wenn gilt:
Y vredom(R,r): Fx[rl{vr)=true

(b) Fx[r] heipt totaler Filter, wenn
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Fy[r]l ="' V (r=vr)'

vreX
(c) Fylr] heipt Min-Max Filter, wenn
Fx[r] = ‘minivrivr e X} < r < maxivrivreX}'
{dabei ist eine Ordnung < auf dom{R,r) vorausgesetzt)

In Beispiel 4.1 ist Fj[ry] ein Min-Max Filter, F3[r ] ein totaler Filter.
(F,Z([rll konnte als iterierter Min-Max Filter bezeichnet werden.)

Lemma 4.2:
Sei Fxtri"[r] trivialer Filter fir X, F{"’t[r] totaler Filter fir X, dann
gilt:

YV dyn. Filter Fy[rl fir X:

FRtir] — Fxlr] — F{V[r)

Beweis:

Sei vredom(R,r).

- FPrllvr)strue iff 3 xeX: vr=x iff vreX
Vielleicht-Antworten sind fur totale Filter somit stets definitive
Ja-Antworten.

- VY vredom(R,r): Fxt"'v[r](vr)=true, d.h. der triviale Filter liefert
nur Vielleicht-Antworten.

Der totale Filter flir X ist somit selektiver als alle anderen dyn. Filter
fir X. (F{°Y[r] ist feinster Filter fir X.)

Der triviale Filter flr X ist weniger selektiv als alle anderen dyn. Filter
far X. (F§1V(r] ist grobster Filter fir X.)72)

T2)pie Menge WFx[r] aller dyn. Filter fir X bildet einen Verband (MFy[rl—>); FPU[r] ist
Kleinstes Element, F{¥[r] st groptes Element, Keinstes gemeinsames Oberelement zu FoLr]
und FY{r] ist FYLr1V F{(r], grotes gemeinsames Unterelement ist Fh{r] A F3Ir).
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Berechnung dynamischer Filter.

Wie aus der Def. eines dyn. Filters ersichtlich ist, kann ein solcher
Filter erst widhrend der Abarbeitung einer Query berechnet werden. Die
Berechnung von totalen sowie Min-Max Filtern ist in unserer mengenorien-
tierten Architektur sehr effizient mdglich. Generell bieten sich zwei
MBgiichkeiten fiir die Ermittlung eines dyn. Filters Fy[r] im DB-Cache an:

(a) Von einer ZER, welche von Relation R abgeleitet ist und das Attribut
r von R beinhaltet.

(b} Von einer Tupelidliste, welche mittels eines Indexes auf r berechnet
wurde und welche zustzlich die jeweiligen Atributwerte fiir r ent-
hdlt.

Die ZER sowie die Tupelidliste befindet sich im Normalfall vollstdndig im

DB-Cache, in beiden F3llen liegt i.a. eine Sortierung nach den Attribut-

werten flir r vor.’3) Somit kdnnen totale sowie Min-Max Filter quasi

kostenlos ermittelt werden. Natlrlich ist neben totalen sowie Min-Max

Filtern noch eine Vielfalt von unterschiedlich selektiven Filtertypen denk-

bar. Dieses interessante Teilproblem, allgemeine Konstruktionsverfahren

flir praktisch sinnvolle Filter zu entwickeln sowie deren Analyse bzgl.

effizienter Ermittlung/Anwendung und Filterungs-Wirkungsgrad, kann im

Rahmen dieser Breitbandarbeit nicht weiter verfolgt werden und bleibt

somit spateren Untersuchungen vorbehalten.

Auswahl eines geeigneten dyn. Filtertyps.

Da dyn. Filter zur Querymodifikation (z.B. durch konjunktives Anfiigen an
eine bereits vorhandene Restriktion) eingesetzt werden sollen, ist es
natiirlich rein theoretisch vorteilhafter, immer den selektivsten Filter,
d.h. den totalen Filter zu verwenden, da auf diese Weise eine bestmdg-
liche Gr3penreduktion von ZERs vor Transport in das DB-Cache zu erzielen
ist. Falls jedoch der somit zu modifizierende RelA-Ausdruck durch
LI-Filteroperationen (insbesondere bei EXH_FILTER) ausgewertet werden
T3)im Falle einer Restriktion der Form consty < r  consty wird die Tupelidiiste bereits sortiert

nach r-Werten erstellt. Falls bei der ZER vorher Diptikatelimination erfordertich war, ist
hierfilr 2vecimaBigerweise die Sortierung nach r-lerten vorznehmen.
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soll, treten aufgrund der Im-Flug-Bedingung praktische Beschrédnkungen
hinsichtlich der Komplexitdt dyn. Filter auf (vgl. dazu Lemma 4.1).
Deshalb ist bei der Auswahl eines dyn. Filtertyps sorgfdltig darauf zu
achten, dap diese LI-spezifische Im-Flug-Filterungseigenschaft nicht ver-
letzt wird. Fiir Min-Max Filter wird dies i.a. gewdhrleistet sein, fiir einen
totalen Fiiter Fxt°t[r] in der angegebenen Darstellung jedoch nur bei
einigermaPen geringer Kardinalitdit von X. Falls sich jedoch fir totale
Filter eine kompakte Darstellung angeben 'lipt, so ist die Im-Flug-
Bedingung nicht an kieine Mengen X gekoppelt.
Man betrachte etwa folgende Menge X, welche 4999 Elemente enthdlt:

= {xeMy: {15x<10000) A (x ist gerade) A (x } 2346)}
Falls diese Darstellung von X bekannt ist, dann kann man auch fir F)t("t[r]
diese dquivalente Darstellung wahlen, welche eine Im-Flug-Filterung i.a.
ermoglichen sollte (4 Tests pro Attributwert fiir r je betrachtetes
Tupel).
Falls solche kompakte Darstellungen einer umfangreicheren Menge X nicht
bekannt sind bzw. nicht einfach zu ermitteln sind, so miissen weniger
selektive Filtertypen verwendet werden?4) |
Aus diesen Uber]egungen ist klar ersichtlich, dap man bei der Wahl eines
geeigneten dyn. Filtertyps wieder einmal mit dem klassischen 'space-time
tradeoff' konfrontiert ist: Ein selektiverer Filter reduziert die DB-Cache
Platzanforderungen, jedoch auf Kosten einer hGheren LI-Filterungszeit,
falls die Im-Flug Schranken berschritten werden.

4.2.2. Kategorisierung von SQL-Queries.

Fiir die korrekte Anwendung der High-level Heuristik ‘Projektionen und
_ Restiktionen so frih wie miglich’' ist eine Einteilung von SQL-Pradikaten

in gewisse Kategorien erforderlich. Das Ziel dieser Kategorienbildung ist
dabei zweierlei:

s eines totalen Filters bietet sich z.B. ein sogenantter Hash-Filter an:
Sei HA[O: l] €in boolsches Feld, H:dm(R,r) —> {0,...,]} eine (Hash-)FurkGion.
Fylr] ist Hash-Filter fir X, wenn gilt:

(a) HAl{Jtrue iff 3 xeX: Hix)=
(b) ¥ xedom(R,r): Fx[rl{x) = HALH(x)].
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(a) Es soll herausgefunden werden, welche Projektionen und Restriktionen
vor einem Join ausgewertet werden kOnnen, d.h. im Operatorbaum nach
unten verschoben werden kdnnen.

(b) Pridikate, welche vor dem Join ausgewertet werden konnen, sollen
klassifiziert werden beziiglich spezieller Typen von Auswertungsver-
fahren, welche sie benGtigen.

Der Grundbaustein einer SQL-Query ist der Queryblock ([CHAM761). Ein
Queryblock ist aufgebaut aus :

* SELECT-Liste der gewlinschten Attribute,

* FROM-Liste der Relationen, von denen Tupel geholt werden sollen,

* WHERE-Qualifikation, welche alle Ergebnistupel erfiillen miissen.’5)

Die anschliePende Kategorisierung von SQL-Queries ist in &hnlicher Form
auch in [MAKI81] zu finden. Sie wird in Kap.4.2.3 bei der Beschreibung
von Queryauswertungsalgorithmen Verwendung finden.

Die WHERE-Qualifikation eines Queryblocks Q besteht aus logischen
Verknilipfungen {AND,OR} von Prddikaten P der Form
(i) 'ré@const'
(ii) 'res’
(ii1) 'r8aggr_fct(Qemp)'
(iv) 're(Qggmp)'76)
wobei: r und s sind Atrribute der Relation R bzw. S, conste dom{R,r);
0 e {<,<¢,5,¢ 2,21},
Qemd st ein in Q geschachtelter Queryblock,
aggr_fct ist eine Aggregatsfunktion wie z.B. MIN, MAX, SUM, AVG.

Terminologie.
Wir sprechen davon, dap ein Pradikat P das Attribut r (bzw. r und s im

Falle (ii)) direkt enthdit.
Seif P ein Pridikat in der WHERE-Qualifikation eines Queryblocks Q, P sei

75)Dje GROUP BY Anweisung wird vorerst richt betrachtet.

Tlpradikate der Form '(Qegp)) & (Qemp2)' werden won wis richt betrachtet; ebenso
'r #{Qead)’ -
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von der Form (iii) oder (iv):

* Qemb liegt direkt in P.

* Q ist direkt duPerer Block von Qepp-
* Qemb ist direkt innerer Block von Q.

Aufgrund der Schachtelung konnen QueryblGcken sogenannte Blockschach-
telungstiefen (BST) zugeordnet werden:

Der duperste Queryblock hat BST=1, ein direkt innerer Queryblock Qp eines
Queryblocks Q1 mit BST(Qq)=i hat BST(Qp)=i+1.

Dieser Schachtelungsbegriff bewirkt eine partielle Ordnung zwischen Query-

blocken bzgl. Inklusion und kann graphisch durch einen statischen Block-
strukturbaum illustriert werden.

Beispiel 4.2:

Relationen : A(al,a2,a3,a4), B(b1,b2,b3), C{cl,c2,c3)

Queryl: , SELECT al |
I FROM A |
| WHERE a2<15 |
AND a3=al | .__ o _ __
AND ade | (!SELECT c3 |
o ¢y

1

1

1

I

) | I_WHERE cl=7!)}
| ————

|

) t 1FROM C |— Qp
! | \_WHERE ¢3»7})

—— e e — - — =
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= === !
Query2: | SELECT al,bl |
FROM A,B
| WHERE a2=b2 | __ _ _ _ _
| AND a®AVG | ( 'SELECT cl :
| | (FROM C | —0y
| | LWHERE _c2=a31)
T T
| AND b3ave ! (:SELECT a3 |
| I FROM ¢ : — 0
- |1 WHERE _c2=a4,)

Q2

Fiir Queryl gilt:  BST(Qp)=1, BST(Q11)=BST(Q)2)=2.
Statischer Blockstrukturbaum:
0
7\

T 012
(analog fiir Query2)

Definition 4.4: -
Sei P Prddikat von Q, P enthalte direkt das Attribut r einer Relation R.
(a) r ist lokal zu Q :iff R ist in der FROM-Liste von Q enthaiten.
(b) r ist global zu Q :iff r ist nicht lokal zu Q.
(c) Ein globales r bezieht sich auf Queryblock Q' :iff
Q' ist der ndchst dupere Block von Q, welcher R in seiner FROM-Liste
enthdlt.

Die Existenz eines globalen r in Q induziert eine Pr¥zedenzrelation bzgl.
der Auswertungsreihenfolge von QueryblScken: Falls sich ein globales r von
P in Q auf ein Q' bezieht, dann kann P nicht ausgewertet werden ohne
r-Werte von Q' geliefert zu bekommen.

Die Beziehung ‘'liegt direkt in' 13Bt sich wie iiblich zu- ihrer transitiven
Hille erweitern:

Definition 4.5:
Sei P ein Prddikat von Q, Q' ein weiterer Queryblock.
Q' liegt in P :iff ( Q' liegt direkt in P

oder
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3 Qemb: Qemp liegt direkt in P und
3 P in Qemb: Q' Tiegt in P' )

Definition 4.6:
Sei P ein Préddikat von Q.
P ist lokal auswertbar zu Q :iff
( es gibt kein globales r in P oder in einem in P liegenden Queryblock:
r bezieht sich auf Q' mit BST(Q')<BST(Q) )

Definition 4.7:
Sei P lokal auswertbar zu Q.
P ist korreliert zu Q :iff

( 3 globales r in einem in P liegenden Queryblock :
r bezieht sich auf Q )

Anmerkung: Die Bezeichnung ‘korreliert' ist in Anlehnung zu der bei

SystemR flir solche Queries verwendeten Terminclogie ‘correlation queries'
gewdhlt worden.

Aus Def.4.6 und 4.7 ist sofort ablesbar:
P ist korreliert zu Q —— ( 3 Qgpp mit BST(Qepp)>BST(Q) :

3 Pemb von Qemb, welches nicht lokal
auswertbar ist zu Qgpp )

In Bsp. 4.2 erkennt man:

Queryl: ‘'a2=15', 'a3=al' sind Tokal zu Qj auswertbar und nicht korreliert
zu Q.
‘cl=7' st lokal zu Qq; auswertbar, a4 ist lokal zu 0 —
‘ade(Qqy)' ist Tokal zu Qy auswertbar und nicht korreliert zu
Q.
Ebenso ist 'al<MAX(Q12)' lokal zu Qi auswertbar und nicht kor-
reliert zu Q.

Query2: a3 ist global zu Q21 und bezieht sich auf Qp —> 'c2=a3' ist
nicht lokal zu Qz; auswertbar, 'a8>AVG(Qp1)' ist korreliert zu
Qz.
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Ebenso ist ‘c2=ad4' nicht lokal zu Q22 auswertbar und
'b3<AVG(Q22)* ist korreliert zu Qp.

Definition 4.8:
Sei P ein Pradikat von Q, P sei lokal auswertbar zu Q.

(K-1)

(k-2)

(K-3)

(k-4)

(k-5)

P heiBt einfache Selektion von Q, wenn gilt:

(1.1) P enthdlt direkt nur lokale Attribute einer Relation R.

(1.2) P ist nicht korreliert zu Q.

(1.3) P enthalt direkt keine Mengenoperatoren.

P heipt einfache Mengenselektion von Q, wenn gilt:

(2.1) wie (1.1).

(2.2) wie (1.2).

(2.3) P enthalt direkt den Mengenoperator €.

P heiPt einfache Korrelation von Q, wenn gilt:

(3.1) wie (1.1},

(3.2) P ist korreliert zu Q, wobei gilt:
Alle globalen Attribute von in P 1liegenden Querybl&cken,
welche sich auf Q beziehen, gehGren zur selben Relation R
wie in (3.1).

P heipt Join-Pridikat von Q, wenn gilt:

(4.1) P enthdlt direkt genau zwei Tokale Attribute von verschie-
dene Relationen.

P heipt komplexe Korrelation von Q, wenn gilt:

(5.1) wie (1.1).

(5.2) P ist korreliert zu Q, wobei gilt:
3 globales s in einem in P liegenden Querblock, welches
sich auf eine Relation S (#R in (5.1)) in der FROM-Liste
von  bezieht.

Flir Bsp.4.2 erhalten wir:

Queryl

Query2

- 'a2=15', 'a3=al’, 'al<MAX(Qj2)' sind einfache Selektionen.
- 'ad e {Qq1)’' ist eine einfache Mengenselektion.

- 'a2=p2' ist ein Join-Pridikat.

- 'a#>Av6(Qy1)' ist eine einfache Korrelation (a3,ad von A).
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- 'D3<AVG{Q22)' ist eine komplexe Korrelation (a4 von A, b3
Jjedoch von B).

Eigenschaften dieser Pradikat-Klassen.
{A) Ein Pradikat P der Klasse K-1 oder K-2 ist lokal auswertbar zu
einem Queryblock Q, jedoch nicht korreliert zu Q
——> es gibt keine globalen Attribute in inneren QueryblGcken von
P, welche sich auf Q beziehen
—> die Auswertungsreihenfolge kann von ‘innen nach aufen' ge-
schehen, P braucht statisch nur einmal ausgewertet zu werden.
(B} Verh3ltnis einfache Korrelation zu komplexer Korrelation:
Diesen Sachverhalt wollen wir anhand Query2 aus Bsp.4.2 erliutern.
Query2 18Bt sich in RelA-Schreibweise wie folgt darstellen:
QueryZ = 0b3<AVG(Qp2) (Tad>AVG(Qp1 ) (A iXi B))
a2=b2

Bzgl. der am Join beteiligten Relationen A und B enthdlt
'ad>AvG(Q21)' nur Attribute von A {n3mlich a4 und a3),
'b3<AVG(Qz2)' enthdlt die Attribute a4 von A und b3 von B. Ent-
sprechend einer friiheren Transformationsregel kann somit die
einfache Korrelation 'ad>AVG(Q23)' vor dem Join ausgewertet werden,
die komplexe Korrelation 'b3<AVG(Qp2)' jedoch erst nachher, d.h.:
Query2 = 6h3<AVG(Q22)(0ad>AVG(Qpy ) (A) iXI B)
az2=b2

Mit Hilfe dieser Pradikat-Klassifizierungen lassen sich nun die folgenden
Kategorien von SQL-Querytypen bilden?7) .

Definition 4.9:

Gegeben sei eine SQL-(Sub)query mit duperstem Queryblock Q, alle Pradi-
kate in der WHERE-Qualifikation von Q seien lokal auswertbar.

Q heipt Kategorie-1 (Sub)query, wenn gilt (1e {1,...,5)):

TTanaloge Klassifizierungen wurden bereits frilher in [MAKIB1] und [ASTR75] defiiert.
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(a) Es gibt ein Pr8dikat P von Q in der Klasse K-1.
(b) Kein Pradikat P' von Q ist in der Klasse K-m, 1<m < 5.

Bezeichnungen:
Kategorie-1: Qgeiect, Kategorie-2: Qgat, Kategorie-3: Qcoprs
Kategorie-4: Qjoin , Kategorie-5: Qcomp-

4,2.3. Beschreibung der neuen Algorithmen.

Vorbemerkung: Aufgrund unserer gewdhiten High-level Strategie werden
Projektionen immer so friih wie mdglich ausgewertet. Fiir die anschiiepen-
den Algorithmen sind Projektionen nicht von gesondertem Interesse und

werden somit nicht eigens in den zu untersuchenden Querytypen betrachtet.

Bezeichnungen:

In

SELECT * in einer SQL-Query bedeutet die Auswahl irgendwelcher
Attribute (vgl. obige Vorbemerkung).

Eval(Q) bezeichnet die Auswertung der (Teil-)Query Q, das berechnete
Ergebnis ist eine ZER im DB-Cache.

Cache-interner Join:

Wir nehmen an (Normalfall), dap beide Join-Operanden ZERR und ZERg
sortiert nach dem jeweiligen Join-Attribut r bzw. s im DB-Cache zur
Verfligung stehen. Das vom QM berechnete Ergebnis des Joins heipe

ZERRs.

Notation: ZERpg := JOIN,.g ¢(ZERR,ZERg)

Weitere Festlegung: Fiir 8 = = sei durch JOIN der Natural Join reali-
siert.

Sei Fy[r] ein dyn. Filter fir X, r und s Attribute der Relation R bzw.
S. Fx[rli{ bezeichnet die Substitution aller Vorkommen von r in Fy[r]
durch s. Statt Fy[r] schreiben wir nur noch F[r], wenn die betrachtete
Menge X klar ist.

den folgenden drei Teilkapiteln sollen nun neuartige

Auswertungsalgorithmen fir Queries vom Typ Qget, Qcopr und Qjgin prasen-
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tiert werden, welche maPgeschneidert auf die Fahigkeiten unserer DB-Archi-
tektur sind und eine wesentliche Effizienzsteigerung gegeniiber den
bekannten Verfahren in existierenden DB-Systemen erzielen. Alle diese
Verfahren basieren auf dem Prinzip der dynamischen Querymodifikation
durch Einsatz dyn. Filter. Dabei werden wir auf die Angabe konkreter
Filter in manchen Fdllen verzichten (vgl. Diskussion iiber Berechnung und
Auswahl dyn. Filter).

Anmerkung: Die Auswertungsalgorithmen fir Qgeiect-Queries andern sich
nicht im Vergleich zu existierenden LGsungen, jedoch andert sich die Opti-
mierung bei der Zugriffspfadauswahl (vgl. Kap.5). Ferner sei darauf
hingewiesen, daf alle anschliefend prisentierten Algorithmen als Basis-
algorithmen zur Illustration der Verwendung dyn. Filter dienen sollen.
MGgliche Variationen werden am Ende von Kap.4.2.3 diskutiert.

4.2.3.1. Auswertungsalgorithmus fiir Qg.¢-Querytypen.

Als Teilmenge der Kategorie-2 Queries Qget wollen wir folgendes Query-
schema Tget betrachten:

Uget = SELECT *
FROM R
WHERE GR AND re (Qpy)

Dabei giit:
- Gp ist eine Restriktionsformel auf R (d.h. Gg ist in der Klasse K-1).
- 're (ngb)' ist in der Klasse K-2 ——> chemb ist lokal auswertbar.
- rund s sind Attribute von R bzw. S, wobei dom(R,r) = dom{S,s) gilt.
- Plausiblerweise mup das Ergebnis der Auswertung von ngb eine ZER
sein, welche aus nur einem Attribut besteht. Dieses einzige Ergebnis-
attribut ist s.

Desweiteren bezeichne SF{r] ein Pridikat in der Variablen r.
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Auswertungsalgorithmus filr Jgey-Queries:

Algorithmusi

Schrittl: ZERg := Eval(Qpy)s
Schritt2: Berechne einen dyn. Filter F[s] flir ZERg;
SF[I‘] F[S]Irs
Schritt3: (*Ermittlung einer Obermenge des Ergebnisses far Uset mittels
Querymodifikation.*)
ZERR := EVAL(0gp A SF[rI(R));
Schritt4: (*Feststellung des exakten Ergebnisses.*)
if "F(s] ist nicht der totale Fiiter fiir ZERg"
then result = ZERp := JOINp=g(ZERp,ZERg)
€else result = ZERp
fi;

Ende Algorithmusl

Die Korrektheit wvon Algorithmusl folgt unmittelbar aus der Definition
eines dyn. Filters sowie unter Berficksichtigung, dap

JOINp=g(ZERR,ZERS) = {Tupel t € ZERR: t.r € ZERs},

wobei t.r den Wert von Attribut r fiir Tupel t bezeichnet. Letzteres folgt
aus der speziellen Gestalt von ZERg (nur 1 Attribut) und aus der Tat-
sache, dap JOIN,-¢ als Natural Join vorausgesetzt ist.

Anmerkung: Oie Wahl eines geeigneten Filtertyps in SchrittZz ist
offengelassen.

Beispiel 4.3:
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Relationen: A} al a2 a3 a4 a5 B | bl b2 b3
123243 213
41123 323
21255 215
33143 54 4
54122 125
21455 111
Query: SELECT al,a2,a3
FROMA \
WHERE a3e ( | SELECT b3 |
IFROM B 1— Q3

| WHERE 2<pl <4, )

Auswertung gem3B Algorithmusl:

Schrittl: (* ZERp := Eva1(022b) = Eval(mp302 < b1 < 4(B)) *)

ZERg | b3
3
5

Schritt2: (* Wir wihlen den Min-Max Filter. *)
sF{a3] = PM[b3]}03 = '3ca3 <5

Schritt3: (* ZERp := Eval(W,132a303 < a3 < 5(A}) *)

ZERp ] al a2 a3
123
214
Schrittd: (* result = ZER, := JOINy3-p3(ZER,ZERG) *)
ZERy | al a2 a3
123

Bemerkungen:

(1) Der zu erwartende Effizienzgewinn von Algorithmusl ist im
wesentlichen durch Lemma 4.1 2u begriinden.

(2) In SQL kann Q3 auch eine Liste konstanter Werte sein. In diesem
Fall wird man als dyn. Filter sicherlich meistens den totalen Filter
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wihlen konnen.

4.2.3.2. Auswertungsalgorithmus fir Qcqp-Querytypen.

Im Gegensatz zu Algorithmen fiir Qjpip-Queries hat das Problem einer effi-
zienten Auswertung von Qcopp.-Queries in der Literatur bisher kaum Beach-

tung gefunden.
Als Teilmenge der Kategorie-3 Querles Qcorr wollen wir folgendes Query-
schema Yeopp betrachten:

Ueorr = SELECT *
FROM R
WHERE Gp AND
rl9aggr_ fct(Q b(r2‘t2})

Dabei gilt:

rl,r2 sind Atrribute von R, sl (t2) ist Attribut von S (T); R%T,S
(T=S ist zuldssig).

8 ist ein arithmetischer Vergleichsoperator.

aggr_fct ist eine Aggregatsfunktion, welche berechnet wird aus den
Attributwerten von sl.

Die Notation Q b{rz =t2} gibt an, dap Q ab das Pridikat 'r2=t2
enthdlt. Die Auswertung von Qemb ist wieder eine ZER, welche nur das
Attribut sl umfaft.

Wegen R3T,S ist r2 global in Qenb{r2=t2} und bezieht sich auf den
auperen Queryblock; 'r2=t2' ist somit nicht lokal auswertbar/8) |

Gp ist ein Pradikat der Klasse K-1 oder K-2.

Als IMustration soll folgende Query dienen:

SELECT *
FROM A
WHERE a3 +7 AND a2<AVG( SELECT b18

lpas korvelierende Pradikat ‘r2=t2' kam man in Anlehnng an den Equi-oin als
Equi-Korrelation bezeichnen.
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FROM  B,C
WHERE b3=c7 AND al=c4 )

Die Eigenschaft, dap das korrelierende Pridikat 'r2=t2' nicht lokal zu
Q mb auswertbar ist, impliziert, dafi Attributwerte fiir das globale
Attribut r2 vom auperen Queryblock an Q b geliefert werden miissen. Diese
Versorgung von Q mp Mt Werten fiir r2 erfolgt in allen bekannten
DB-Systemen auf die in den meisten Fdllen ineffizienteste Weise, namlich
mittels der Technik der sogenannten iterierten Tupelsubstitution’9) (siehe
etwa [SELI79] {BANE78], [MAKI81]). Bei dieser Methode wird der innere
Queryblock Q mb SO oft ausgewertet, wie es Treffertupel gemdp Gg gibt.
Unsere mengenorientierte DB-Architektur hingegen erm8glicht eine sehr viel
effizientere Auswertungstechnik fir solche Korrelationsqueries.
Notation fiir den nachfolgenden Algorithmus:

emb{"z tZ}'CFitﬁ
bedeutet, dap das Pradikat 'r2=t2' in Q mp durch das Pradikat CF[t2]
ersetzt wird, d.h. wir nehmen hier eine Querymodifikation durch Prddikat-

substitution vor. Desweiteren sei auf die Semantik der GROUP BY Anweisung
in SQL verwiesen80) |

Auswertungsalgorithmus fir J.o,-~Querytypen:

Algorithmus2

Schrittl: ZERg := Eval(cGR(R));
Schritt2: Berechne dyn. Filter F[r2] fiir w2(ZERR);
cFt2] = F(r21i[3;

Schritt3: (* Einmalige Auswertung von Qemb *)

19)0ft auch als 'nested fteration method’ bezeichnet.

eine GROW BY Anweisung wird zmeist in Verbindung wit einer Aggregatsfunktion benutzt.
Dabei m jeder Attributwert eines Attributs aus der SELECT-Liste eine Eigenschaft der

Gruppe sein (was eben duch die Angabe von Aggregatsfunktionen gewhrieistet ist; vgl.
[CHAM?6]). v
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ZERemp := Eval(Q&hpir2=t2}icFfiid )

Schritt4: (* Cache-interne Auswertung durch QM. *)
4a: (* Auswertung der Aggregatsfunktion. *)
ZERagg,._fct 1= Eval{ SELECT sll = aggr_fct(sl), t2
FROM ZERgpp
GROUP BY t2 });
4b: (* Exakte Auswertung von ‘t2=r2'. *)

ZERRaggr_fct := JOINy2=t2(ZERR,ZERaggr fct)i

4c: (* Auswertung von 6. *)
result = ZERp := RESTRICT,1 g 11 (ZERRaggr fct)s

Ende Algorithmus2
Dabei ist flr die Auswertung nach Algorithmus2 noch sicherzustellen, dap:

- rl,r2 in Schrittl nicht wegprojeziert werden, und
- s1,t2 in Schritt3 nicht wegprojeziert werden.

Beispiel 4.4:

R
o

N B = N W

Relationen: C

O

N N W N P )=
[n]

=N BN e
[y

=N Wt W WG

- ) == N

m\ltﬂhwr\)r—&
Nbl\:hmu&%
csNu'lU\uw.-&
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Query: SELECT cl,c2,c3
FROM ¢
WHERE cl<5 AND c3<3 AND
c4=AVG (I SELECT d2 ":
oM D — o ics=a3)
WHERE  c5=d3!
i_AND a7 )

Auswertung gem3p Algorithmus2:

Schrittl: (* ZERc := Eval(Tclcdc59c1 < 5 A c3 <3(C)) *)

ZER,

(* Wir verwenden den Min-Max Filter. *)
CF[d3] = FWM[c5)IG] = '25a3¢5'

(* ZERp := Eval(QZ fcS=d3}! 65 R o) =

Schritt2:

Schritt3:
Evallm@ad302 < g3 <5 A d1<7(D)) %)

ZERp | d2 @3

Schrittda: (* Auswertung von AVG, gruppiert nach d3-Werten, aus ZERp;
d22 = AVG(d2) *)
ZERpyg | d22 a3
4 3
35

Schrittdb: (* ZERcayg := JOINcE=g3(ZERG,ZERAyG) *)
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ZERCAyG | cl c4 c5 d22
1 43

wW N
S
w ;W
oW B

Schrittdc: (* ZERp := RESTRICTc4=22(ZERcAVG)
mit Wegprojezieren von d22 *)

ZER; | cl cf ¢S
143
343

Anmerkungen zu Algorithmus2:

(a) Der benBtigte DB-Cache-Platz kann durch Pipelining der Schritte 4b
und 4c weiter reduziert werden.

(b) Die frilihzeitige Freigabe nicht mehr benGtigter ZERs ist nicht .
explizit erwdhnt; z.B. kann ZERgpp nach Schrittd4a durch den
RELEASE-Operator freigegeben werden.

(c) MWeitere interessante Variationen von Algorithmus2 werden am Ende
von Kap.4.3.2 diskutiert.

Die Korrektheit von Algorithmus2 13Bt sich folgendermafen begriinden:
Durch den dyn. Filter CF[t2] wird eine Obermenge (flir totale Filter die
exakte Menge) der korrelierenden r2-Werte bestimmt. In Schritt3 erfolgt
dann die einmalige Auswertung des inneren Queryblocks Qé}nb mit CF[t2]
anstelle von ‘r2=t2’', d.h. wir benutzen quasi die Technik der Tupel-
mengen-Substitution. Schritt4a wertet dann die Aggregatsfunktion flir sl,
gruppiert nach t2-Werten, aus. ZERaggr_fct enthdlt dabei evt. mehr Tupel
als notwendig, falls CF[t2] nicht der totale Filter ist. Die spezielle Ver-
wendung des JOIN-Operators in Schrittdb wertet danach exakt das kor-
relierende Prddikat 'r2=t2' aus und verbindet die zusammengehGrigen
rl-Werte und aggr_fct-Werte. Schlieflich kann dann cache-intern das
duPere Pridikat 'r10...' ausgewertet werden.

Weiter ist 2zu vermerken, dap aufgrund der speziellen Gestalt von
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ZERaggr fct (Attribut t2 ist Schliisselattribut wegen GROUP BY) gilt, dap
card(ZERRaggr fct) Scard{ZERR). Falls auch Pipelining der Schritte 4b und
4c gemacht wird, so ist fiir 4b und 4c zusammen nur Platz fiir ZERR erfor-
derlich. Insgesamt ergeben sich somit im Normalfall keine ubermapigen
DB-Cache-Platzanforderungen.81)

Effizienz von Algorithmus2:

Yon dem vorgestellten Tupelmengen-Substitutionsmechanismus unter Einsatz
dyn. Filter wird erwartet, dap er (erstmalig) eine effiziente Auswertung
von Korrelationsqueries erlaubt. Der Vorteil von Algorithmus2 liegt darin,
dap der innere Queryblock nur einmal ausgewertet werden mup. Dieser
Vorteil ist besonders augenfdllig, wenn die Anzahl der verschiedenen zu
substituierenden r2-Werte hoch ist oder/und Qg}nb[r2=t2} einen Join
enthdlt (wie die eingangs angegebene Jcorp-Query).

Die Verwendung von Algorithmus2 ist natlirlich nicht auf unsere spezielle
DB-Architektur eingeschrinkt (was auch fiir die anderen Algorithmen gilt),
sondern kann - mit entsprechenden Effizienzverlusten - auch in konven-
tionellen DB-Systemen zur Auswertung von Ucopp-Queries eingesetzt werden.
Selbst fiir diesen Fall wird in vielen Fallen eine deutliche Effizienzstei-
gerung gegeniiber der klassischen Methode der iterierten Tupelsubstitution
erwartet. Im Normalfall (alle ZERs passen in das DB-Cache) ist in unserer
Architektur mit einer noch weitaus grﬁpere Effizienzverbesserung zu
rechnen. Der Autor erwartet insbesondere bei komplexen Qcorr-Queries eine
Verbesserung um Gropenordnungen; auch fir soiche Falle, wo fur die Aus-
wertung der inneren Korrelation keine schnellen Zugriffspfade existieren,
wird die Effizienzsteigerung sehr betrdchtlich sein. Ausfilhrliche quanti-
tative Analysen in dieser Richtung miissen jedoch spidteren weiter-
fiuhrenden Untersuchungen vorbehalten bleiben.

Abschliepende Anmerkung:

I.a. sind Korrelationen nicht nur zwischen verschiedenen Relationen (wie
in Bsp.4.4), sondern auch innerhalb einer Relatfon in SQL zulassig. SQL
ermdglicht dies durch die Verwendung von Tupelvariablen, z.B.:

8)yg. dazu axch die Diskussion an Ende von Kap.4.2.3.



4.2. Effiziente Queryauswertungsalgorithmen. 145

SELECT cl,c2
FROM C tvar
WHERE 3<cd4 <5 AND
c2>MIN( SELECT c2
FROM C
WHERE c¢3=tvar.cd )
Eine mit einer Tupelvariablen quantifizierte Relation (hier C tvar) kann
als verschiedene Relation (also C tvar % C) aufgefaBt werden. Damit sind
die Definitionen zur Querykategorisierung und somit auch Algorithmus2
sofort anwendbar. )

4.2.3.3. Auswertungsalgorithmen fUr Qj0in-Querytypen.

Unsere Untersuchungen wollen wir auf einen Qjqip-Querytyp konzentrieren,
welcher oft als 'Restriktion-Projektion-Equijoin Kern' der RelA bezeichnet
wird. .

Ujoin = SELECT *
FROM R,S
WHERE G AND H AND r=s

Dabei gilt:

- G und H sind jeweils Restriktionsformeln auf den Relationen R bzw. S.

- r {s) ist Attribut von R (S); r und s bezeichnen wir als Joinattribut
von R baw. S.

In reiner RelA-Form 'Iipt sich obiges Queryschema wie folgt formulieren:

Tjoin = 66 A #(R 1Xi S} = aglR) iXi oy(s)
r=s rss

Restriktionen so frlih wie mdglich auszufiihren reduziert zwar die Kardina-
1itdt der beiden Joinoperanden von card(R)% auf card(6g(R)} bzw. von
card(S) auf card(oy(R)), jedoch stellt diese Verfahren noch keine maxi-
male Reduktion der flr den Join benStigten ZERs dar. Damit auch fir
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diesen Querytyp der Normalfall, d.h. beide Joinoperanden-ZERs passen in
das DB-Cache, fast immer in praktischen Anwendungsfillen eintritt, ist
nach M3glichkeiten fiir weitere Reduktionen zu suchen. Selbstverstdndlich
werden dyn. Filter wieder das geeignete Instrument zur Erreichung dieses
Ziels sein.

Grundidee.
Nach Definition ist der Join eine Restriktion auf dem cartesischen Produkt
und es gilt somit:

0 < card(og(R) {X} 64(S)) < card(dg(R))*card{oy(S))
r=s

Es nehmen also j.a. nicht alle Tupel von Og(R) und 6y(S) am Join teil.
Unser Ziel mup es daher sein zu vermeiden, dap Tupel, welche nicht am Join
teilnehmen, durch eine LI von einer DB-Platte in das DB-Cache trans-
portiert werden.

Die Berechnung des Joins s$o0l1 am Ende durch einen cache-internen
Merge-Join mit zwei ZERs als Operanden geschehen. Um Filter flir Tupel

konstruieren zu kdnnen, welche 'am Join teilnehmen', mup dieser Begriff
genauer spezifiziert werden. :

Aufgrund der Semantik des Joins dg(R) X! oy(S) ergibt sich:
r=s

Ein Tupel tp von 6g(R) erfillt das Joinpridikat 'r=s' genau dann, wenn
gilt:

3 Tupel tg e 0g(S): tp.r = tg.s

Definition 4.10:
- Sei tp Tupel von 6g(R).

tg nimmt am Join gg(R) iXi oy(S) teil :iff tp.r & woou(s)
r=s

Bem. Die Definition fiur Tupel tg von S ist symmetrisch.
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Zur Beantwortung der Fragen ‘tp.r e Wgdy(S)?' und ‘ts.s e WpO0g(R)?°
sind dyn. Filter wieder das geeignete Instrument. Die zu ermittelnden dyn.
Filter sollen dann diejenigen Tupel von R und S qualifiziéren, welche
vielleicht am Join teilnehmen. Durch die anschliefend vorzunehmende Query-
modifikation durch konjunktives Anfiigen der Filter wird somit vermieden,
dap einige oder alle Tupel (je nach Selektivitit des verwendeten Filters),
welche nicht am Join teilnehmen (definitive Nein-Antworten), aufgrund von
EXH_FILTER oder SEL_FILTER Operationen durch eine L1 von der DB-Platte
in das DB-Cache transportiert werden missen.

In den bisherigen Algorithmen haben wir dyn. Filter stets nur von ZERs
abgeleitet. Flir die Auswertung von Tjoin-Queries bietet sich folgende ein-
fache Erweiterung bzgl. der Indexverarbeitung an. Falls ein Index {iber
einem Joinattribut existiert, so bezeichnen wir ihn als Joinindex. Als
zusdtzliche Forderung an die Indexverarbeitung durch SAM/QM verlangen wir
nun:

Die Tupelidliste einer Restriktionsauswertung, an der ein Joinindex
beteiligt ist, enthd1t neben den Tupelids (lids bzw. (1id,pid)-Paare) auch
die zugehBrigen Joinattributwerte.

In Erweiterung frilherer Notation (Opl) Idp:=INDg+(R) zur Auswertung der
Restriktion 6* {ber Indexe fiihren wir fir den Fall der Joinindexver-
wendung fiir Attribut r von R folgende Bezeichnung ein:

{op1') Idp(r} := JINDg+(R) (*Join-INDexauswertung*)

Idp(r) ist dabei eine Liste von Paaren (Tupelid,vr), wobei vr der zuge-
h8rige Joinattributwert von r ist.

Mit Hilfe dieser natlirlichen Erweiterung erhalten wir eine zusitzliche
MBglichkeit zur Berechnung dyn. Filter, ndmlich auPer von ZERs auch von
Tupelidlisten bei Joinindexverwendung. Wir werden nun drei verschiedene
Auswertungsalgorithmen fOr Ujoin-Querytypen angeben, welche sich -alle
zuerst mit Relation R 'befassen'. Drei symmetrische Algorithmen wiirde man
dadurch erhalten, indem man die Rollen von R und S vertauscht. Ferner sei
nochmals an die beiden Zugriffspfadtypen zur Berechnung von Eval(og(R))
erinnert, ndmlich
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- Vollstindige Segmentfilterung: Hierbei ist eine LI (EXH_FILTER) sowie
j.a. der QM zur Sortierung fiir den nachfolgenden Join beteiligt.

- Indexverarbeitung & selektive Segmentfilterung: Hierbei ist der SAM
{IND_SCAN), i.a. auch der QM (INTERSEC, UNION von Tupelidlisten),
sowie eine LI (SEL_FILTER) beteiligt; i.a. mup dann noch der QM eine
Sortierung fiir den nachfolgenden Join vornehmen.

Anmerkung: Zusdtzliche Optimierungsmdglichkeiten durch friihzeitige Frei-

gabe von nicht mehr benStigtem DE-Cache-Platz (fiir ZERs oder Tupelid-

listen) sind nicht explizit erwdhnt.

Algorithmus 0-JFM: ( O-Feedback Joinfilter Methode )

0-JFM

Schrittl: ZERR := Evél(cg(k));
Schritt2:  Berechne dyn. Filter Flr] fiir m.(ZERR);
JFO[s] = F[r1iE;

Schritt3: (* Ermittlung einer Obermenge der Tupel von S, welche am
Join teilnehmen. *)

ZERs := Evalloy A JFo[s](S));
Schrittd:  (* Cache-interner Join. *)

result = ZERpg := JOIN,ag(ZERR,ZERg)

Ende 0-JFM

Besondere Yoraussetzungen: keine.

Die Korrektheit von Algorithmus O-JFM folgt unmittelbar aus der Def. der
dyn. Filter sowie aus Def. 4.10.

Anmerkungen:

(1}  Alg. O-JFM filtert keine Tupel von 6g(R) weg, welche nicht am Join

tellnehmen; in Filter-Terminologie hiePe das die Verwendung des
trivialen Filters.

(2) Falls JFO[s] der totale Filter ist, dann werden alle Tupel von
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OH(S), welche nicht am Join teilnehmen, rechtzeitig weggefiltert.
(Algorithmen, welche solches leisten, kann man als o gtimale Join-
filtermethoden bzgli. R und/oder S bezeichnen.)

(3) Falls JFO[s] als Min-Max Filter gewdhlt wird, so kann es passieren,
dap JFO[s] nur eine ganz geringe Einschrnkung liefert, weil i.a.
m(ZERR) ein stochastischer Teil von Wp(R) ist.82) Aber auch in
diesem unglinstigen Fall ist Alg. 0-JFM nicht schlechter als bekannte
Joinalgorithmen wie die 'Nested-Loops'-Methode (vgl. SystemR),
welche Uberhaupt keine frilhzeitige Wegfilterung von -nicht am Join
beteiligten Tupeln bewirkt.

Flir die restlichen zwei Algorithmen bendtigen wir Zerlegungen von G und H
der Art
G =G*AG, H=HYAH".

Dabei verlangen wir, dap
- G* (H*) alle Restriktionen auf dem Joinattribut r (s) enthdlt, sowie
- G* (H*) vollstindig {iber Indexe auswertbar ist (das Ergebnis ist eine

Tupelidliste plus zugehSriger Joinattributwerte, vgl. (0pl')).
Bemerkung: Auch der Spezialfall G* = true (H* = true) ist zuldssig, falls
keine Restriktionen auf r (s) existieren.

Algorithmus 1-JFM: ( 1-Feedback Joinfilter Methode )
1-JFM

Schrittl:  (* Indexauswertung von G* *)
Idp(r) := JINDgHR);
Schritt2:  Berechne dyn. Filter F[rl fiir mp(Idp(r));
JF1[s] = F[rlil; '
Schritt3:  (* Querymodifikation flir 64(S) *)
ZERg := Evalloy A JF1[s]18));

8)gin (noch u entwickelndes) Optimierungsverfahren fir die Wahl eines geeigneten Filtertyps
wirde jedoch diese Situation erkennen und anstelle des Min-Max Filters einen selektiveren
Filter wihllen, etwa iterierte Min-Max Filter oder Hash-Filter.
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Schritt4: (* Feedback von ZERs auf Idg(r) *)
Berechne Ftot[s] fiir mg(ZERg);
JF1lr] = Fot{s]i;
Idg'(r) := RESTRICTgrpy3(Idgir));
Schritts:  (* Materialisierung von Tupeln von R *)
ZERR := SELgg-(IdR'(r));
Schritté:  (* Cache-interner Join *)
result = ZERRs := JOIN,=g(ZERR,ZERS)

Ende 1-JFM

Besondere Yoraussetzungen:
Existenz geeigneter Indexe zur Auswertung von G*, d.h. insbesondere
Existenz eines Joinindexes fiir r.

Die Korrektheit von Alg. 1-JFM ergibt sich wie folgt:

- Schritt 1-3 ist korrekt aufgrund der Def. der dyn. Filter und Def.
4.10.

-~ Durch die spezielle Anwendung des RESTRICT-Operators in Schrittd
werden aus Idp(r) all diejenigen Tupelids entfernt, welche den Filter
JF1[r] nicht erflillen. JF1[r] kann als totaler Filter gewahlt werden,
da die Filterung im DB-Cache erfolgt und somit die Im-Flug
Beschrinkungen der LIs nicht relevant sind. Somit enthdlt ZERp in
Schritts alle Tupel von R, welche G AJF1[r] erflillen, was aufgrund der
Def. dyn. Filter wieder eine Obermenge der am Join teilnehmenden Tupel
von R darstelit.

(Anm.: Schritt4 kann auch wie folgt implementiert werden:
Idg'(r) := JOINp=g(Idp(r),Wg(ZERR)) )

Zur Terminologie:
Schritts bezeichnen wir als Feedback83) , da die dadurch bewirkte Restrik-

tion von Idp(r) abhangt von dem dyn. Filter JF1[s], welcher vorher von
Idg(r) selbst abgeleitet wurde. ’

8)pie Idee des Feedbacks ist auch in [YAO79] zu finden.
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Spezielle Eigenschaften von Alg. 1-JFM:

Bei Alg. 1-JFM werden sowohl gewisse Tupel von Oy(S) als auch von 6g(R),
welche nicht am Join teilnehmen, vor der Ubertragung in das DB-Cache
weggefiltert. Falls JFO[s]=JF1[s], dann erreichen wir dieselbe Reduktion
von ZERg in 0-JFM und 1-JFM. Da die Elimination von Tupelids aus Idg(r)
in Schritt4 durch die Anwendung eines totalen Filters geschieht, erreichen
wir bei 1-JFM flir ZERR immer einen hohen Joinfilter-Wirkungsgrad, der
Jjedoch mBglicherweise durch hohe Kosten fiir die Indexauswertung von G* in
Schrittl erkauft werden mup.

Algorithmus 2-JFM: ( 2-Feedback Joinfilter Methode )
2-JFM

Schrittl:  (* Indexauswertung von G* *)
Idg{r) := JINDg+(R);
Schritt2: Berechne dyn. Filter F[r] flir wp(Idg(r));
JF2[s] = FIr1iL;
Schritt3:  (* Querymodifikation flir Indexauswertung *)
Idg(s) := JINDQ+ A JF2[s1(S);
Schrittd:  (* 1. Feedback *}
Berechne FtOt[s] fiir mg{1dg(s));
JF2[r] = Ftot[s]}3;
Idp'(r) := RESTRICTgF2[r}{Idp(r));
Schritt5:  (* Materialisierung von Tupeln von R im DB-Cache *)
ZERR := SELgg-{Idp'(r));
Schritt6:  (* 2. Feedback *)
Berechne FOt[r] fiir mp(ZERR);
JF2'[s] = Ftot[r1iT;
Idg'(s) := RESTRICTgF2'[s](I1ds(s));
Schritt?:  (* Materialsierung von Tupeln von S im DB-Cache *)
ZERg := SELgy-(1ds'(s));
Schritt8:  (* Cache-interner Join *)
result = ZERRs := JOIN,=g(ZERR,ZERS)
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Ende 2-JFM

Besondere Voraussetzungen:
Existenz geeigneter Indexe zur Auswertung von G* und H*, d.h. insbe-
sondere Existenz von Joinindexen flr r und s.

Der Korrektheitsnachweis kann wiederum analog zu 1-JFM geflihrt werden.
Explizit sei nochmals auf die Wirkung der beiden Feedbacks eingegangen.
Durch die jeweilige Anwendung eines totalen Filters auf bereits berechnete
Tupelidiisten erreichen wir einen hohen Joinfilter-Wirkungsgrad flir R und
S, was jedoch evt. durch hohe Indexauswertungskosten in Schrittl und
Schritt3 erkauft werden muf,

Als neue EinsatzmBglichkeit eines dyn. Filters ist bei Alg. 2-JFM die
Querymodifikation in Schritt3 fiir die Indexauswertung hervorzuheben.
Aufgrund der bei einer Indexauswertung entstehenden Kosten sind bei der
Wahl eines geeigneten dyn. Filters eigene MaPstabe anzulegen. In vielen
Fallen konnten Min-Max Filter sich als geeignet erweisen,wenn dadurch der
Restriktionsbereich auf s stark genug eingeschrinkt wird, z.B. wenn H* =
'5¢s<500', JF2[s] = '450<s<2000' —> H* A JF2[s] = '450<s<500'. (Bei
der Wahl von JF2[s] als totaler Filter sind die Zusatzkosten flir die
vielen benStigten Indexdurchld3ufe von der Wurzel bis zu den Blattknoten zu
beriicksichtigen.)

AbschliePend soll anhand eines Beispiels die Auswertung durch die drei
JFM-Algorithmen demonstriert werden.

Beispiel 4.5:
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Relationen:  C | ¢l ¢2 '1id D | dl d2 d3} tid
1 9,710 811,120
1 8'T11 32 2T
2 7,712 43 3172
2 6,713 9 4 9723
3 5:T14 2 58'T4
8 41715 367,75
9 3'M6 67 4,T%
9 2,717 6 8 51727
5 11718 79 ssm
Query: SELECT ¢2,d2,d3
FROM C,D
WHERE (2<cl<6) AND (3<dl<6)
AND (cl=dl)

{Anmerkung: G=G*, H=H* in diesem Beipiel.)
(1)  Auswertung gemap Alg. O-JFM:

Schrittl:
ZER¢

(*durch SAM&LI oder LI*)

OV~

Schritt2: (* Wir verwenden den Min-Max Filter. *)
JFO(dl] = '25d1$5'; (*durch QM*)

Schritt3: (* ZERp := Eval(d3 5(D})); 35dl <5 entsteht aus
$dlg
(2<d1s5) A(35d156). *)

ZER,

(*durch SAMA&LI oder SAM*)

Schritt4: (* JOIN:1=g] mit entspr. Projektionen. *)

ZERp | c2 &2 d3
52 2 (*durch QM*)
567
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(2)

Auswertung gem3p Alg. 1-JFM:

Schrittl (* Idg(cl) := JIND2 ¢ ¢} ¢ 6(C) *)

—

lid
T12
T13 (*durch SAM*)
Ti4
T18

Idc(cl) | c

Grw NN

Schritt2: (* Min-Max Filter durch QM *)
JF1[dl] = '2<dl 5 5'

Schritt3: (* ZERp := Eval(03 ¢ g1 < 5(D)) *)

(*durch SAMALI oder LI*)

Schrittd: (* Feedback: JF1[cl] = '(c1=3) V (cl=4)' *)

Idc'(cl) {cl 1id
3 114 (*durch QM*)

Schritt5: (* ZER¢ := SELyrye(ldc'(cl)) *)

ZERe | cl ¢2
35 (*durch LI*)
Schritt6:
ZER c2 d2 d3
5 2 2 (*durch QM*)
56 7
Anmerkung:

Die Tupelids in Schrittl werden an dieser Stelle noch micht benStigt,
sondern werden fn unserem Fall nur gleich miterzeugt, da es billig ist
(vgl. Indexorganisation als B-Baum). Eigentlich werden die Tupelids erst
in Schritt5 benBtigt. Aufgrund dieses Freiheitsgrads sind weitere inter-
essante Algorithmen zur Filterkonstruktion denkbar, welche wir aber von
unseren Basisuntersuchungen ausklammern wollen.
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(3)
Auswertung gem3p Alg. 2-JFM:
Schrittl:

Idclcl) | ¢
2 112
2 113 (*durch SAM*)
3 TIA
5 TI8
Schritt2: (* Min-Max Filter durch QM *)
JF2[dl] = '25d1<§'
Schritt3: (* Idp(di) := JIND3 ¢ 41 ¢ 5(D) *)
Idy{dl) | d Yid
3 T2
3 15 (*durch SAM*)
4 T2

Schrittd: (* 1.Feedback: JF2[cl] = '(c1=3) V (c1=4)' *)

Idg'{cl) | c1 1id
3 T4 (*durch QM*)

ZERc | ¢l 2
35 (*durch LI*)

Schritté: (* 2.Feedback: JF2'[d1] = 'd1=3' *)

Schritt5s:

Idp'(dl) | dl 1lid
T2 (*durch QM*)
3 75
Schritt7:
ZERp | dl 42 @3
3 22 (*durch LI*)
367
Schritt8:
ZERcp | c2 & @3
52 2 (*durch QM*)
56 7

Ein Vergleich der Kardinalititen der jewefligen Joinoperanden ergibt hier:
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| CARD(ZERg) card(ZERp)
3

0-JFM 4
1-JFM 1 3
2-JFM 1 2

Ohne Verwendung dyn. Filter, d.h. nur Auswertung der Restriktionen
02<¢1<6(C) und 63 ¢ g3 < 6(D) vor dem Join, ergibe sich:
card(ZERc)=4, card(ZERp)=5.

Weitere Aspekte der dyn. Filteralgorithmen.

Aspektl: Tradeoff DB-Cache-Platzbedarf <—> LI-Filterungszeit.
Bei einer sehr hohen Parallelitit bei der Transaktionsabarbeitung kdnnte,
trotz grofer DB-Cache-Kapazitit, der Fall eintreten, dap der fur parallele
Transaktionen vom CM zur Verfligung zu stellende DB-Cache-Platz dennoch
Zum E"QPaP wird. Bei solchen Anwendungen ist eine Variation der
angegebenen Basisalgorithmen denkbar, welche wir anhand von Bsp. 4.4
diskutieren wollen.
Im Bsp. 4.4 mu ZERc relativ lange im DB-Cache gehalten werden, namlich
von Schritt 1 bis Schritt 4b.
Alternativ-Algorithmus 2':
ZERc wird im Schritt 1 nicht im DB-Cache materialisiert, sondern der
dynamische Filter CF[d3] aus Schritt 2 wird direkt von der LI im Flug
ermittelt, wdhrend Relation C gemap We50c1 <5 A c3¢3(C) gefiltert
wird.
Yor Schritt 4b ist dann i.a. eine erneute Filterung von C gemdp

Tclcde50cl s 5 A 3 53(C) notwendig, welche jetzt erst die ZERc als
Ergebnis im DB-Cache liefert.

An dieser Stelle (vor Ausfilhrung von Schritt 4b) ist nun erneut ein
profitabler Einsatz eines dynamischen Filters m8glich:
- Berechne dynamischen Filter F[d3] fiir Wq3(ZERAYg);
- CF[c5] = FLd3183;
- ZERc := Eval(Wclcae50cl <5 A ¢33 A CFLc5](C));
Die Eigenschaften dieses Algorithmus sind:
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(a) ZERG ist nur noch von Schritt 4b bis 4c im DB-Cache.
(b) Die LT mup C zweimal filtern.

Jedoch wird die Kardinalitit von ZER¢ hier durch denAEinsatz des

zweiten dynamischen Filters CF[c5] noch weiter reduziert.
Bei der  Entscheidung, ob der Basisalgorithmus oder dieser
Alternativ-Algorithmus vorzuziehen ist, mup man somit abwigen zwischen
DB-Cache-Platzbedarf und LI-Filterungszeit. Diese Uberlegungen 1lassen
sich auf alle Obrigen Basisalgorithmen ebenso iibertragen.84)
Aspekt 2: Welche dynamischen Filter lassen sich von einer LI im Flug
berechnen? '
Bei obigen Alternativ-Algorithmus haben wir stillschweigend eine geringfii-
gige Modifikation unserer bisherigen Architektur vorgenommen, indem wir
die dynamische Filterermittlung durch eine LI vorsahen. (Bisher erfolgte
dies stets durch den QM.)
Die Berechnung dynamischer Filter durch eine LI ist nur sinnvoll, wenn sie
-ohne die vollstdndige Erstellung der zugrundeliegenden ZER- 1im Flug
geschehen kann. Dies ist sicherlich nicht flir alle dynamischen Filter
mdglich. Fiir Min-Max Filter ist es jedoch bestimmt maglich,as) bei totalen
Filtern in der disjunktiven Darstellung dagegen spielt wieder die in
Kap.3.2.4.1 erwdhnte Im-Flug-Komplexitdtsgrenze eine Rolle. Interessant
erscheint hier auch die Idee, dyn. Filter fiir gewisse Attribute permanent
in der DB zu speichern und bei Updates 3hnlich wie Indexe dynamisch
fortzuschreiben. Die Untersuchung dieser interessanten Teilfrage - welche
dyn. Filter sind von einer LI im Flug berechenbar - kann jedoch im Rahmen
dieser Arbeit nicht vorgenommen werden.

Aspekt 3: Lassen sich weitere Operationen sinnvollerweise in die LIs
auslagern?

In Aspekt2 wurde bereits eine Erweiterung des Aufgabenbereichs der LIs
diskutiert. Als Fortsetzung 13t sich dariber reflektieren, ob es weitere

84)Eine weitere derkbare Variante wire, ZER; nach Schritt 2 auf einen anderen Speicherbereich
auszlagern und erst in Schritt 4b wieder in das DB-Cache einzaubringen.

8)jie Ausertng der Aggregatsfurktion MIN ud MAX durch eine LI ist sowleso bereits
vorgesehen.
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lineare Operationen gibt, welche von den LIs nach Mdglichkeit im Flug
ausgewertet werden k3nnen. Fiir den heutigen Stand der Technik haben wir
bereits eine sehr gute Aufgabenverteilung zwischen LIs und Host-DBMS
getroffen. Eine denkbare Variante flir die Zukunft wiare z.B. wie folgt:
Jede L1 verfiigt GUber einen ‘Supersortierer'86) | welcher im Flug
sortieren kSnnte. Als Konsequenz davon waren Duplikatelimination, sowie
die Auswertung von GROUP BY mit Aggregatsfunktionen von den LIs schnell
durchflhrbar.87) uirde man diese Aufgabenumverteilung vornehmen, so
verblieben flr den QM nur noch die zweistelligen RelA-Operatoren JOIN,
UNION, INTERSEC (und Division).

Die unter diesem Aspekt3 diskutierten Architekturvarianten werden,
insbesondere aufgrund der letzten Feststellung, wie folgt eingeschdtzt:
Nach unserer Meinung ist mit der bisher angegebenen Architektur eine sehr
gute Aufgabenverteilung zwischen LIs und Host-DBMS verwirklicht. Eine
weitergehende Umverteilung vom Host auf die LIs wlrde die Gefahr eines
LI-Engpasses in sich tragen; als gegenldufiger Effekt wiirde sich eine
'Unterbeschiftigung' der leistungsfihigen Host-CPU(s) einstellen.88)

Zusammenfassend kommen wir 2zu folgender Bewertung der angegebenen
Varianten:

Aspekt3 scheint im Augenblick nicht sonderlich vielverprechend zu sein.
Interessant hingegen sind die unter Aspektl und 2 erBrterten Varianten.
Ein weiteres Musterbeispiel daflr, dap man den erforderlichen DB-Cache-
Platzbedarf sorgfditig abwlgen sollte, liegt in dem friiheren Bsp. aus Abb.
3.10, Kap. 3.2.4 vor: Dort bringt eine erh8hte Intra-Transaktionsparal-
lelitdt einen erhBhten DB-Cache-Platzbedarf mit sich.

Damit wollen wir den Ausblick auf eine weitere Optimierung der dyn.
Filteralgorithmen abschlieBen und uns filr den restlichen Teil dieser

m)fo'lcmms]l)glev'sm‘l:ieml‘ sind heute bereits fOr Blasenspeicher entwickelt worden (siehe z.B.
CHEN78]).

8)In Bgp. 4.4 kimte man sich dann die Zwischenspeicherung von ZERy m DB-Cache sparen; mur
die (wesentlich Kleincre) ZERpyg wirde von einer LI in das DB-Cache transportiert werden

mssen.

8B)In dr Entwicklng von Hachleistungs-tost-CPUs sind heute bereits enorme Fortschritte
erzielt worden: z.B. hat Fujftsu einen 28 MIPS Rechner angeklindigt.
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Arbeit wieder auf die in Kap.3 pr3sentierte Architektur konzentrieren.

4.2.4. Auswertung von SQL-Queries mit GROUP BY HAVING Anwéisungen.

Die allgemeine Form eines SQL-Queryblocks lautet:
SELECT <target list>
FROM  <relation list>

[WHERE <boolean>]

[GROUP BY <field list>]

[HAVING <boolean>]

Eine Relation kann in Gruppen nach gewissen Attributwerten aufteilt
werden, dann kann eine eingebaute Funktion auf jede Gruppe angewendet
werden. Die Verwendung einer GROUP BY Klausel verlangt, dap jedes Element
der <target list> eine Eigenschaft der Gruppe ist. In der target list
erscheinen als eingebaute Funktionen daher meistens auch Aggregatsfunk-
tionen. Ein expliziter GROUP BY Operator ist nicht Bestandteil der RelA.
Die Semantik von GROUP BY kann jedoch wie folgt definiert werden (vgl.
[GRAYS81]):

GROUP BY verhdit sich wie eine veraligemeinerte Projektion (auf den zu
gruppierenden Attributen), es liefert zusdtzlich abgeleitete Attribute,
welche funktional abhdngig von den zu gruppierenden Attributen sind.

Beispiel 4.6:

Relation:

Query: SELECT r2,SUM(r3) MIN(ré),COUNT()
FROM R
GROUP BY r2
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Dadurch ist folgende Relation R' charakterisiert:

R'| r2 suM(r3) MIN(r4) COUNT()

2 8 1 2
4 5 1 2
1 2 5 1

Zum Vergleich, die Projektion von R auf r2 ergibt:

"rZ(R) r2
2
4
1

Konsequenz:

GROUP BY als verallgemeinerter Projektionsoperator ist eine nicht-lineare
Operation, d.h. GROUP BY kann von den LIs i.a. nicht im Flug ausgewertet
werden (jedenfalls nicht in einem Durchgang durch die Relation).

Auswertung von GROUP BY:
Die Auswertung von GROUP BY auf permanenten Relationen mup wie folgt
aufgeteilt werden:
(1) Partielle Projektionen durch eine LI.
(2) Durch den QNM:
(a) Sortieren nach zu gruppierendem Attribut;
(b) Berechnung von Aggregatsfunktionen sowie Duplikatelimination.

Eigenschaften der HAYING Anweisung:

Restriktionen in einer HAVING Anweisung beziehen sich immer auf Gruppen.
Die Auswertung von GROUP BY HAVING hat somit in folgender Reihenfolge zu
geschehen:

(1) Gruppenbildung durch GROUP BY.

(2) Restriktionen auf Gruppen durch HAVING.

Das heift aber, dap HAVING Anweisungen im DB-Cache durch den QM auszu-
werten sind.
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Um die Intentionen dieses Kapitels ins rechte Licht zu rdcken, seien einige
Anmerkungen vorweggeschickt. Das Ziel dieses Kapitels wird darin bestehen,
grundlegende Techniken zur LBsung von Problemen der Optimierung auf der
Zugriffspfadebene zu prdsentieren, welche sich wesentlich von den bekannten
Optimierungstechniken wie etwa in SystemR oder INGRES unterscheiden. Die
Notwendigkeit einer Revision der Optimierungsmethoden auf diesem Gebiet ist
durch die spezifischen F3higkeiten unserer DB-Architektur bedingt. Im
wesentlichen werden wir auf zwei Problemkreise ndher eingehen, n3mlich:
{a) Entwicklung konkreter Kostenfunktionen und Optimierungsalgorithmen flr
einen Optimizer.
Selbstverstdndlich kdnnen wir keinen kompletten Optimizer spezifizieren,
sondern wir werden die neuen Konzepte exemplarisch am Beispiel der
Optimierung von Restriktionsauswertungen diskutieren.
(b) Probleme beim physischen DB-Design im Hinblick auf Kriterien zur
Einrichtung von Sekunddrindexen.
Die Grundlage fiir die Problemldsungen wird ein analytisches Modell fir das
Zugriffsverhalten der DB-Platten bilden. Hierflr werden wir einige
vereinfachende Annahmen zur Erstellung eines Ubersichtlichen Basismodells
treffen. Der modulare Aufbau der angegebenen Kostenfunktionen und
Optimierungsalgorithmen erlaubt jedoch an einigen Stellen eine Auswechslung
von Teilformeln, falls die getroffenen Annahmen in der Praxis nicht
bestatigt sind und genauere Aussagen Uber die statistische Verteilung
gewisser Zufallsgr8fen vorliegen.

5.1. Analytisches Modell eines DB-Plattenlaufwerks.

5.1.1. Grundiegende Leistungsparameter.

Als DB-Plattenlaufwerk sollen konventionelle Plattengerdte verwendet werden.



162

Das

5. Optisrierungen auf der Zyg‘iffspfa@bene.

Leistungsverhalten solcher Standardplatten wird durch folgende

elementare Kenngripen beeinflupt:

{a)

(b)

Speicherplatzbezogene Kenngrﬁpen:

{al) Spurkapazitit : cap_tr [bytes]
{a2) Anzahl der Spuren pro Zylinder ¢ tr eyl

(a3) Anzahl der Zylinder pro Plattenlaufwerk: cyl_dp
Mechanische/elektronische KenngrBfen:

{bl) Umdrehungszeit : rot [msec]
(b2) Startzeit flir Armbewegung ¢ start b [msec]
{b3) Uberquerungszeit pro Zylinder : next_cyl [msec]

Das betrachtete Plattenlaufwerk verflgt demnach @ber tr_cyl Plattenober-
flachen, sowie tr _cyl Lese/Schreib-KGpfe, von denen jeweils nur einer aktiv

ist.

Jede Plattenoberfldche enthdlt cyl_dp Spuren.

Anmerkungen:

Die Kopfberuhigungszeit einer Plattenarmbewegung wird nicht einzeln

erwdhnt, da man sie in der Armstartzeit start b mit berlicksichtigen
kann.

Der (elektronische) Umschaltvorgang von einem aktiven Lesekopf auf
einen anderen wird als vernachldssigbar klein betrachtet.

Weitere Eigenschaften:

Jede Spur ist hardwaremd3fig in mehrere gleichlange Sektoren formatiert.
Ein Sektor stellt die Einheit des Zugriffs flir einen Lesekopf dar; die
Sektorenldnge betrdgt gewdhnlich 256 Bytes. Da man aber bei jedem Lese-
zugriff nicht nur den relativ geringen Datenumfang von 256 Bytes aus-
lesen will, geht man zu sogenannten Bl8cken als Lesezugriffseinheit
Ober. Ein Block ist definiert als eine physisch sequentielle Folge
mehrerer Sektoren derselben Spur. Die Blockl¥nge ist konstant, ein
Block ist die Ubertragungseinheit zwischen Platte und Arbeitsspeicher.
Flir die Lokalisierungstechnik eines gesuchten Blocks auf einer Spur
legen wir folgende Annahme zugrunde:

Der Suchvorgang kann bei beliebiger Rotationsposition gestartet werden;
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sobald der gewlinschte Blockbeginn zum ersten Mal unter den Lesekopf
rotiert, kann mit dem Auslesen begonnen werden. (Diese Eigenschaft wird
bisweilen als Rotational Position Sensing RPS bezeichnet; dabei ist
wdhrend des Suchvorgangs der Kontroller, der Kanal und die CPU frei fiir
andere Aufgaben {[BUZE75]).)

Als weiterer grundiegender Leistungsparameter ist zu notieren:
{c) Blockgrdfe : bsize [bytes]

Als zusdtzliche Bezeichnungen verwenden wir:
- Zylinderkapazitdt : cap_cyl := cap_tr.tr_cyl [bytes]
- Plattenstapelkapazitit : cap_dp := cap_cyl.cyl_dp [bytes]

- Anzahl der BlBcke pro Spur : blo_tr :=L§§SE%-J

- Anzah! der Bl8cke pro Zylinder : blo_cyl := blo_tr.tr_cyl

Da i.a. cap_tr kein Vielfaches von bsize ist, fdllt bei der Blockaufteilung
in einer Spur ‘'Verschnitt' an. Wir legen fest, dap dieser Verschnitt gleich-
mdpig iber die ganze Spur verteilt ist.

5.1.2. Zugriffsverhalten elementarer DB-Plattenoperationen.

Aufbauend auf diesen grundlegenden Leistungsparametern soll nun ein
einfaches analytisches Modell fllr das Zugriffszeitverhalten der elementaren
DB-Plattenoperationen erstellt werden. Dieses Modell wird spdter als
Grundlage zur Modellierung des Zeitverhaltens der LI-Filteroperationen
Verwendung finden.

Die Zugriffszeit, um einen bestimmten Block zu lesen, setzt sich aus drei

Komponenten zusammen:

(1) Armbewegungszeit (seek time): die Zeit, um den Plattenarm Uber dem
Zylinder zu positionieren, in dem der gesuchte Block liegt.
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{2) Spursuchzeit (search time): die Zeit, wum nach erfolgter .
Armpositionferung und Aktivierung des entsprechenden Lese/Schreibkopfs
mit dem Auslesen des gesuchten Blocks beginnen zu k3nnen.

{3) BlockObertragungszeit (transfer time): Zeit flir einen Blocktransfer von
der DB-Platte in den Arbeitsspeicher der betreffenden LI.

Armpositionierungszeit seek_cyl(c}, wenn ¢ Zylinder Uberquert werden miissen:
Idealisierend nehmen wir an, dap seek_cyl(c) linear ist in c.

start_h + c.next_cyl [msec], 0 < c<cyl_dp
(M1) | seek_cyl(c) = {

0 [msec], falls ¢ = 0

Durchschnittliche Armpositionierungszeit avg_seek:

Es wird vorausgesetzt, dap die Plattenarmbewegungen nicht durch zusatzliche
LI-Software optimiert werden.

Xj sei eine Zufallsvariable, welche die Anzahl der beim n3chsten Platten-
2ugriff zu Uberquerenden Zylinder angibt, falls der Arm momentan auf
Zylinder i positioniert ist. Abklrzend setzen wir ¢ := cyl_dp.

Sei j der Zylinder, auf den neu positioniert werden mup, jefl,...,cl.
Armbewegungen sind notwendig, wenn je {1,...,i-1} oder je {i+l,...,c}. Unter
der Annahme, dap die Wahl von j glefchwahrscheinlich aus {1,...,c} ist,
ergibt sich fOr den Erwartungswert E(X;) fir Xi:

-1 e
E£(xq) = %-(J_zlj + JZIJ) = e - (1)1 + (e-1)-(c-i41))

Die durchschnittliche Anzahl von zu Uberquerenden Zylindern betrfgt dann
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C
1 Zz(x1 —12 El(i 1) + g(c i)+ (c-i+1))=
c c c- c-1
2 Te T Teeon
2.¢® 421 =1 4=1  §=l
1 c-(ct+l)-(2c+l) _1 1
2—_-07(2—-5—- CZ'C)‘3'(C-E)

Daraus ergibt sich: avg_seek = seek_cyl{ %-(c - %)),
Da in der Praxis ¢>100 gilt, geben wir als Niherung

(M2) | avg_seek = seek cyl (:lf. cyl dp)  [msec]

Zeitaufwand read_bl(i), um i (beliebig verstreute) Bl3cke von einer Spur zu
lesen {nach Armpositionierung auf den entspr. Zylinder):

Flir die Herleitung der gesuchten Formel legen wir dabei folgende Annahme
zugrunde: Das Lesen mehrerer BlOcke auf einer Spur ist innerhald einer
Rotation mdglich, d.h. bei der Ablage physisch-sequentieller Bl3cke auf
einer Spur ist keine Verschrinkung n3tig (interleaving factor = 1). Ferner
darf das Auslesen der i relevanten BIScke bei einem beliebigen relevanten
Block begonnen werden.

Wir verwenden folgendes Modell:

\ X Leserichtung c

— Lesekopf

A

Die gesuchten i BlOcke werden mit 1,...,i nummeriert. 0.E. befinde sich bei
Suchbeginn der Lesekopf irgendwo zwischen Block i und Block 1; im Mittel
befindet er sich in der Mitte eines Blocks, sodap erst einmal ein halber
Block iiberlesen werden mup. Mit Xj bezeichnen wir die mittlere Anzahl von
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ganzen 2u Oberiesenden, nicht relevanten BlScken bis Block 1. Diese Anzahl
ist identisch mit der mittleren Anzahl ganzer nicht relevanter Bl3cke
zwischen Block i und der Startposition. Aus dieser Uberlegung ergibt sich

read b1(i) = ( 3 + (blo_tr - Xi)) j1r

Berechnung von Xj:
Sei b := blo_tr; der Binominialkoeffizient werde mit CL bezeichnet.

Es gibt C? Mdglichkeiten, die i relevanten Bldcke in den b Bldcken unter-
zubringen, d.h.:

Xi o= 0-c9} + 1.chf + xechp x4 s (b-i).cj:} )
G «
falls kein falls b-i nicht
Block Uberlesen relevante BlGcke
werden muf uberlesen werden miissen
===z>
b-i
Xj = 1, x.c"_'f"‘ = (* Terme fir x2b-i+l sind 0 *)
i
€Y x=0
b-1
1.3 cf-chfx = (* [KNUT68], S.58, GI.(24) *)
C? x=0
1 _ b-i
b hy = 1

(M3) | read b1{i) = ( %4» blo_tr - blo%_ng- 1). mr;ottr [msec]

1<1$blo_tr

Zeitaufwand read_tr, um eine gesamte Spur zu lesen (wieder nach ent-
sprechender Armpositionierung) :

Wie soeben nehmen wir auch hier an, daB eine Spur innerhalb einer Umdrehung
gelesen werden kann. Read tr berechnet sich aus

Zeit, bis erster Blockbeginn zum Lesen unter den Lesekopf rotiert:
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rot
Z.blo tr
~ 1 Rotation zum Lesen der Spur.

(M4) | read tr = (1 +'ZTBTIo_’c? )-rot [msec]

Zeitaufwand read_tr(j,i), um von j Sburen desselben Zylinders jeweils i

B18cke zu lesen (nach Armpositionierung) : :

Es sind zwei Situationen zu unterscheiden:

(a) Der Zeitaufwand, um i Bldcke von der ersten [dieser j') Spuren zu lesen
betrdgt read bi(i).

(b) Der Zeitaufwand, um i Blbcke von einer der restlichen j-1 Spuren zu
lesen, 18Bt sich wie folgt berechnen:
Nach einer unserer Voraussetzungen kann die elektronische Umschaltzeit
von einer Spur auf eine andere vernachld3ssigt werden. In unserem
Modell kann dies so interpretiert werden, dap sich der aktive Lesekopf
nach erfolgter Umschaltung genau an einem Blockanfang befindet. Das
bedeutet, dap das Uberlesen eines halben Blocks entfillt ({vgi.
Herleitung (M3)). Somit ergibt sich
read_tr(j,i) = read bl(§) + (3-1).( blo_tr - Bloztr=i , _rot_ .

(M5) | read tr(j,i) = j.( blo_tr - 9‘-"1—%'_")- '51%.!'5‘ + o "%t 7 [msec]

I<jstr ey, 1<igsblo tr

Zeitaufwand read_cyl, um einen ganzen Zylinder zu lesen:
Diese Kosten setzen sich zusammen aus
- Zeit, bis erster Blockbeginn von erster Spur zum Lesen unter den

. rot
Lesekopf rotiert: 750 tF
- tr_cyl Rotationen zum Lesen von tr cyl Spuren.
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(M6) | read cyl = ( T-Fllo:t? + tr_cyl ).rot  [msec]

Damit stehen alle Grundelemente fiir efne Modellierung der LI-Filteropera-

tionen zur Verflgung. Abschliepend geben wir noch einige charakteristische
Eigenschaften des soeben entwickelten Modells.

Lemma 5.1: (Spezialfille elementarer DB-Plattenoperationen)
(a) read bi(blo_tr) = read_tr
(b) vread_tr(1,i) = read_bi({i)
(c) read tr(tr_cyl,blo_tr) = read cyl

Beweis: {b := blo_tr, t := tr_cyl)
{a) read b1(b) = (b +.} ). I%E = (1 *‘Z%‘B )-rot = read_tr
{b) klar

(c) read tr(t,b) = §-( b -0 ). T4 2Ot o pop (54 L) < read op

5.1.3. Zugriffszeitverhalten komplexer DB-Plattenoperationen.

Die Autonomie und Asynchronitdt jeder LI gestattet es, komplexe DB-Platten-
operationen atomar auszufiihren. Diese Operationen werden zur effizienten
Implementierung der SI-Operatoren EXH FILTER und SEL_FILTER benBtigt. Die
Retrieval-Schnittstelle zwischen einer L1 und dem zugeordneten DB-Platten-
stapel besteht aus den folgenden drei unteilbaren Operationen:

(1) Lesen eines bestimmten Blocks (random Blocklesen).
.{2) Yolist¥qndiges Lesen eines kompletten Bereichs.
(3) Selektives Lesen einiger Bl8cke eines Bereichs.

Lesen in diesem Zusammenhang bedeutet eine Datenlbertragung von der
DB-Platte in den LI-Arbeitsspeicher, wo in den F3llen (2) und (3) die
Datenfilterung stattfindet. Die Unteilbarkeitseigenschaft flr die komplexen
Operationen (2) und (3) ist unerl8plich fiir eine schnelle Ausflihrung. Neue
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SI-Auftrdge vom Host an eine LI kdnnen laufende Typ(2)- und Typ(3)-Opera-
tionen nicht unterbrechen, und somit auch nicht den Plattenarm an
unglinstige Positionen mandvrieren. ’

Im folgenden erstellen wir ein Modell zur Ermittlung des Zeitaufwands fir
die genannten drei Operationen.

Zeitaufwand bat flr random Blocklesen: (block access time)
Die Kosten flir 1/0 von der DB-Platte in den Arbeitsspeicher der LI belaufen
sich auf:

(M7) | bat = avg_seek + read bl(1) [msec]

Zeitaufwand exh_at{n) flir vollst3ndiges Lesen eines Bereichs:

Der Parameter n gibt an, wieviel Zylinder von dem betreffenden Bereich
belegt sind. Dabei wird angenommen, da alle n.blo cyl Blicke dieses
Bereichs auszulesende Daten enthaiten. Der gesuchte Zeitaufwand setzt sich

wie folgt zusammen:
- Positionierung auf ersten Zylinder des Bereichs.
- Lesen des ersten Zylinders.
~ Flir alle weiteren Zylinder des Bereichs:

* Positionieren auf nachsten Zylinder.

* Lesen dieses ZyTinders.
Unter Berficksichtigung der physisch sequentiellen Speicherung von Bereichen .
ergibt sich:

(M8) | exh_at(n) = avg_seek + (n-1).seek_cyl(1) + n-read cyl [msec]
1<¢ngcyl dp

Zeitaufwand selat(n,m} fOr selektives Lesen eines Bereichs:
Parameter: n = Zylinderanzahl des Bereichs, {wie bei (M8))
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m = Anzahl der selektiv aus diesem Bereich zu lesenden
BiBcke, 1 <m < n.blo_cyl.

Flir die Berechnung von sel_at(n,m) ist natlirlich die Kenntnis der Verteflung
der m Bl8cke auf die n Zylinder notwendig. Dazu treffen wir folgende
Annahme:
Die Verteilung der m B13cke auf die n Zylinder ist zufallig.
Sei k die durchschnittliche Anzahl von Zylindern (von den n Zylindern), in
denen mindestens einer der m BlScke liegt. Der gesuchte Zeitaufwand
sel_at(n,m) errechnet sich jetzt aus:

- Positionierung auf ersten der k Zylinder.
-~ Selektives Lesen der betroffenen Bl8cke dieses Zylinders.
- Filr alle weiteren der k Zylinder:
*  Positionieren auf ndchsten (der k) Zylinder.
*  Selektives Lesen der betroffenen Bl3cke dieses Zylinders.

Die Berechnung von k ist &quivalent zur LOsung folgenden Urnenproblems:
Gegeben seien n Urnen mit je blo_cyl Kugeln. Man mache m zuf3llige Zugriffe
ohne Zurlicklegen, bei leerer Urne wird der Versuch wiederholt,
1<msn.blo_cyl. Wieviel Urnen sind im Durchschnitt von mindestens einem
Zugriff betroffen?

Eine exakte LBsung dieses Problems wurde z.B. in [YA077] diskutiert.89) Da
die numerische Auswertung dieser exakten Formel relativ teuer ist, sind
einfache Nd3herungsidsungen von Interesse. Eine solche Formel, welche die

Komplikation ‘ohne Zurficklegen' auBer acht 13pt, wurde vorher in [CARD75]
erwhnt:

k=n(1-(1-54m

“In [YAO77] wurden die Abweichungen dieser Cardenas-Formel von der exakten
LBsung untersucht. Dabei stellte sich heraus, dap der Fehler der
Cardenas-Formel flr die F3lle, bei denen sich mehr als 10 Kugeln in jeder
Urne befinden, praktisch vernachl¥ssigt werden kann. Gerade dieser Umstand
trifft bei uns zu, da in der Praxis ein Plattenstapel aus 10-20 Platten-

8)ya0 betrachtete das Problem der zuf3lligen Verteflung von Tupel auf Bidcke.
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oberflachen besteht, und somit blo_cyl>10 gilt (typischerweise gilt
blo_cy1>100). Die Cardenas-Approximation liefert somit fir k fast exakte
Werte90) | was sehr wesentlich ist, da k bef weitem der gropte Kosten-
faktor fur sel_at(n,m) ist.

Wir definieren daher:

n-{1- (1- %)m) ofalls 1 < m < n-blo_cyt
(M9) | k :={

n , falls m = n-blo_cy!

In jedem der k Zylinder befindet sich also mindestens je einer der m
BlGcke. Fiir die Verteilung der restlichen m-k Blocke auf diese Zylinder
nehmen wir als gute Approximation wieder die Binomialverteilung (d.h. mit
Zurlicklegen). Damit erhalt man: Die durchschnittliche Anzahl von Bldcken,

die in jedem der k Zylinder gelesen werden muf, betragt 1 + -'!é = -:-.

Fir die Ermittlung des Zeitaufwands zum selektiven Lesen von -E Bldcken aus

einem Zylinder bendtigen wir noch die Verteilung dieser {1 Blocke auf die
tr_cyl Spuren. Dies ereichen wir dadurch, indem wir das gewahlte Modell zur
Ermittiung von k rekursiv auf die Auswahl von Spuren innerhalb eines
Zylinders Ubertragen.

Sei 1 die durchschnittliche Anzahl von Spuren (in einem der k Zylinder), von
denen mindestens ein (von den i!) Block gelesen werden mup.

Unter Beriicksichtigung, dap blo cyl = blo_tr.tr_cyl, ergibt sich:

n
tr cyl-(1 - (1 - Tlc—yT)ﬂ' falls {1 < blo_cyl
(M10) 11 :={ - .

tr_cyl , falls -E = blo_cyl
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Schliepiich stellen wir analog zur Herleitung von '“I'(“ fest, dap in jeder der 1

Spuren im Mittel 1 + .}..({1 -1 = F'?T Blocke gelesen werden missen.

Als Tetzter Punkt verbleibt nun noch die Ermittlung des Zeitaufwands flir die
Positionierung von einem der k Zylinder auf den n3chstliegenden dieser k
Zylinder. Dazu 1Bt sich wieder das bei der Berechnung von read bl({) und
read_tr(j,i) benlitzte Modell anwenden:

23
LY /{ xj = %:—'i- nicht relevante Zylinder
11—~ \

xi

Ganz gleich wie die k Zylinder Z1,...,Zgx auf die n Zylinder verteilt sind, im
Mittel betrdgt die Anzahl der Zylinder von Zj bis Zy (jeweils einschlieplich)
n-2gEt-

Also ergibt sich fir k>1:
avg_dist(k) =l——f—1—-(n -2 : ;bi - 1) = : : }

H , falls 1 <k < n
(M11) | avg_dist(k) :=
0 , firk =1

Die Summation der einzelnen Zeitanteile ergibt:
sel_at(n,m) = avg_seek + read_tr(, T.fT) +

(k-1)-(seek_cyl(avg_dist(k)) + read_tr(1, T('?T”
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(M12) avg_seek + (k-1).seek_cyl(avg_dist(k)) +
k-read_tr(l, ¢%)  [msec], O<m < n-blo_cyl
sel_at(n,m) =
0 [msec] , falls m=0

1<nscyldp

Lemma 5.2: (Spezialfalle komplexer DB-Plattenoperationen)
{a) sel_at(n,1) = bat
(b) sel_at(n,n.blo_cyl) = exh_at(n)

Beweis:
(a) m=1==>k=n.(1- (1-%1) sl 8101,
Somit: sel_at(n,1) = avg_seek + read tr(1,1) = (* L.5.1(b) *)

avg_seek + read bi(1) = bat.
{b)} {(bc := blo_cyl, tc := tr_cyl)
m = n.bc ==>k=n==>.‘E=bc ==> } = tc ==>

ll-lT = :—-bt% = blo_tr.
AuPerdem gilt: k = n ==> avg dist(k) = 1

Somit:
sel_at(n,n.bc) = avg_seek + (n-1)-seek_cyl(1) +
n.read _tr(tc,blo_tr) = (*L.5.1(c) *)

avg_seek + (n-1).seek_cyl{1) + n.read cyl = exh_at(n).

Satz 5.1:
(a) sel_at(n,m) ist streng monoton wachsend in m.
(b} set_at(n,m) < exh at(n) fOr 0 < m < n-blo_cyl

Beweis:
{a) Siehe Anhang.
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{b) Folgt unmittelbar aus {a) und L.5.2(Db).

Erginzend zu Satz 5.1 sei (ohne expliziten Beweis) angemerkt, dap
sel_at(n,m) < m.bat fir 1 < m < n-.blo_cyl gilt. Diese plausible Tatsache
ergibt sich aus folgender Uberlegung: Falls man die m einzelnen random
Blockzugriffswlinsche aufsammelt, die Plattenadressen sortiert und danach
alle m Zugriffe hintereinander ausflihrt, so ergibt sich offensichtlich das
Zeitverhalten von sel_at{n,m), da dann die Armbewegungen minimiert worden
sind.91) Durch 3hnliche zusitzliche Software zur Minimierung der Platten-
armbewegungen wird in konventionellen DB-Systemen versucht, die Nachteile
der Einzelverarbeitungsweise 2u mildern (es kOnnen natlrlich nur
Blockrequests verschiedener Transaktionen optimiert werden). Dennoch ist
der Vorteil, den unser Intelligentes Speichersystem in Verbindung mit der
Mengenverarbeitung auch bei adressiertem Zugriff bietet, deutlich zu sehen.

5.2. Kostenmodell fUr Restriktionsauswertung.

Das Ziel dieses Kapitels ist die Entwicklung von flir unsere DB-Architektur
addquaten Kostenfunktionen, welche dann in Kap.5.3 zur Optimierung von
Projektion-Restriktion Queries der Gestalt Tri...rp0F(R)  herangezogen
werden sollen.

Das Kostenmodell.

“In DB-Systemen ohne Backend-Rechner wie SystemR oder INGRES werden die
Kosten einer Queryauswertung hauptsdchlich aus der geschdtzten Anzahl von
notwendigen Blockzugriffen auf die DB-Platten ermittelt. Der Optimierer in
SystemR etwa benutzt eine gewichtete Summe aus geschitzten Blockzugriffen
9)Fas wie in konventioneTlen DB-Systemen Dhlich, die m Bldcke Tber die Platte verstreut

sind, dan ist sel at(nm) in unserer Architektur trotzdem etwas iger aufgrund der
bereichsmiPigen Platterbelegung.
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und CPU-Aufwand. Dieses Kostenmodell ist jedoch auf unsere DB-Architektur

nicht Obertragbar infolge der komplexen unteilbaren DB-Plattenoperationen,

deren Zugriffszeitverhalten sich erheblich von konventionellen DB-Platten-

zugriffen unterscheidet (vgl. Bem. nach S.5.1).

Um ein analytisch einfach behandelbares Kostenmodell zu bekommen, woilen wir

folgende Kostenfaktoren vernachld3ssigen:

- Host-CPU-Kosten werden aufer acht gelassen, da wir annehmen, dap die
LIs die Anforderungen an die Rechenleistung des Hosts soweit verringern,
dap beim Host kein CPU-Engpap auftritt.

- Kommunikationskosten sowie Dateniibertragungskosten zwischen Host und
LIs werden nicht betrachtet.

Somit wdhlen wir als Kostenfaktor den Zeitaufwand flir die DB-Plattenopera-

tionen {random Blocklesen, selektives Bereichslesen, volistdndiges Bereichs-

lesen).

Zugriffspfadtypen.

Wir wollen die Kosten der Auswertung von Tri...rp0F (R} untersuchen. Dieser
RelA-Ausdruck ist 3givalent zu der SQL-Query
Qrestr = SELECT UNIQUE ry,...,rp
FROM R
WHERE F
wobei F eine Restriktionsformel auf R ist.
Wie bereits in Kap.4 dargelegt, verfllgen wir {ber zwei wesentlich unter-
schiedliche Typen von Zugriffspfaden:

Zugriffspfadtypl: (Vollstindige Filterung)
ZERR := EXH"rl...rhaF(R)

Zugriffspfadtyp2: (Indexverarbeitung & selektive Filterung)
Sei F = FtAF- eine Zerlegung derart, dap F* Uber Indexe auswertbar
ist.92) '

Idg := INDF+(R);

R)pas Problem, wie man 2u einer ‘guten’ solchen Zerlegung kommt, sei hier ausgeklamert.
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ZERR := SEL"rl. . .rhaF’( Idg).

Zugriffspfadtypl steht dabei immer zur Verflgung.
In die anschliePend zu definierenden Kostenfunktionen gehen die folgenden
Kostenparameter ein:

(1) a = Anzahl der von LI in das DB-Cache zu transportierenden Index-
knoten zur Auswertung von F+,
(2) m = Anzahl der Bl3cke, in denen Tupel von R, welche F¥ erfillen,

gespeichert sind.
(3) n = Anzahl der Zylinder, die von R belegt sind.

Dabei treffen wir die Zusatzannahme, dap R in einem Segment liegt, welches
aus nur einem Bereich besteht, und dap R stets volle Zylinder belegt.

Fiir die Erstellung der Kostenfunktionen fiir die beiden Zugriffspfadtypen
legen wir eine weitere Einschrdnkung bzgl. der Komplexitdt von F fest { vgl.
auch die Diskussion lber dyn. Filter): F (und somit auch F-) ist durch die
LI im Flug auswertbar.

Die Filterung von Daten im LI-Arbeitsspeicher ist somit mit voller Platten-
geschwindigkeit mBglich, d.h. beim Fiillen der Wechselpuffer mit rohen Daten
von der DB-Platte entstehen keine Wartezeiten, und somit kOnnen die
komplexen DB-Plattenoperationen ohne VYerlust von Rotationen abgewickelt
werden. Aufgrund dieser Oberlegungen wihlen wir folgende Kostenfunktionen:

Kosten flir Zugriffspfadtypl:

costl(n} := exh_at{n) [msecl; 1 < n < cyl dp

" Kosten flUr Zugriffspfadtyp2:

cost2(n,a,m} := a.bat + sel_at(n,m) [msec];
1 $n<cyldp,l s m < n-blocyl
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Anmerkung:
cost2(n,a,m) ist streng monoton wachsend in a und m (vgl. S.5.1{a)).

5.3. Optimierung von Restriktionsauswertungen.

Einleitend wollen wir kurz einen Hinweis darauf geben, wo ein Optimierer die
in diesem Kapitel dargelegten Optimierungsalgorithmen einsetzen kann. Auer
zur Optimierung einer einfachen Projektion-Restriktion Query sind folgende
weitere Anwendungen mdglich:

- Optimierung von Qgeject-Queries:

Beispiel: Q = SELECT UNIQUE bl
FROM B e e — -
WHERE b2 < MAX()SELECT dl 1
IFROM D E-—- Qin
'NHERE  d2>7)
Die Auswertung kann von innen nach aufen erfolgen:
(1) Eval{Qin) = Eval{mq1642>7(D));
(2) Berechnung von MAX, das Ergebnis sei dlmax;
(3) Eval{Q) = Eval(wp16p2<dimax(B})-
Bei (1) und (3) ergibt sich somit das zu untersuchende Problem der Opti- .
mierung einer Projektion-Restriktion Query.
- An all denjenigen Stellen in den in Kap.4.2.3 entwickelten Algorithmen
fir Qget~, Qcorr- und Qjgin-Queries, welche den Term Eval(6F(R))
betreffen (flr entspr. F und R }.

5.3.1. Auswah] des schnellsten Zugriffspfadtyps.

Unser Optimierungsziel ist die Minimierung des Zeitaufwands flr 1/0s von der
DB-Platte in den LI-Arbeitsspeicher. Flr die Query "rl---rh"F‘R) soll nun
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anhand der Kostenparameter a und m entschieden werden, welcher der beiden

zur Verflgung stehenden Zugriffspfadtypen effizienter ist.

Betrachten wir den Fall gleicher Kosten costl{n) = cost2(n,a*,m) bei festen

n und m. Der Grenzpunkt a* berechnet sich dann zu

Aus $.5.1(b) und L.5.2(b) wissen wir, dap exh at(n) - sel at(n,m} 2 0
gilt. Also ist a* bei festem n und m eindeutig definiert und liegt im In-

a* = exh_at(n)-sel_at(n,m)
Bat

tervan [0, &b :t(n)]-

Als Grenzfunktion tan(m) fiir Indexverwendung definieren wir

tag(m) := exh_at(n) - sel_at(n,m)

bat

» 0 5 m < n-blo_cyl

{threshold value for a).

Eigenschaften von tap{m):

(1) Flr gegebenes m und n bestimmt tan(m) den zugehdrigen Grenzpunkt a*,

d

(2) -

—

(3

.h. es gilt:
costl(n) = cost2(n,ta(m),m)
tan(0) = EhAtin) , 4
tap(n.blo_cyl) = 0

monoton steigt in m.

tap(m) ist streng monoton fallend, da nach S.5.1(a) sel_at{n,m) streng




5.3. Optimierung von Restriktionsauswertungen. 179

Satz 5.2: (Optimierungskriterium 1 flr Qpegtr-Queries)
Sei Relation R in n Zylindern abgespeichert, W die Blocktreffer flr ein
F* auf R, sowie @ die Indexkosten zur Auswertung dieses F*,-
(a) @ < tap(m) ==> Indexverarbeitung & selektive
Filterung ist schneller
(b) @ > tap(m) ==> Vollstindige Filterung ist schneller

Beweis: Sei a* = tap(m).

(a) @ < a* ==> cost2(n,a,m) < cost2{n,a*,m), da cost2 streng monoton steigt
in a. Wegen cost2(n,a*,m) = costl(n) ist Aussage {a) somit richtig.

(b) Analog.

Anmerkung: Das Problem der Ermittlung von Schdtzwerten fiir a und m wird in
Kap.5.4.3.1 behandeit.

Graphische Illustration von Satz 5.2 (schematisch, nur das monotone Fallen
von tap(m) gegen 0 soll dargestellt werden):93)

DBtan(m) ist in Wirklichkeit micht tinear.
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exh_at(n)
~ bat

3 vollstandige

Filterung

~

2
/

ndexe & 7
// selektive Filterung

7
/////////////L//

Abb.5.1: Qpggty - Optimierung mittels tan(m).

Als unmitteibare Anwendung von Satz 5.2 geben wir einen Vergleich mit
Zugriffspfaden zur Restriktionsauswertung, wie man es etwa in SystemR
vorfindet.

SystemR kennt drei verschiedene Typen von Zugriffspfaden, den Segment-Scan,
den Cluster-Index und den Nonclustered-Index; Segmente in SystemR sind
beliebig Ober die Platte verstreut und k3nnen mehrere Relationen beinhalten.
Betrachten wir die Auswertung der Query Q = 0p157(R), welche die
Ungleichheitsrestriktion rl1>7 beinhaltet. Angenommen, es existiere ein
Nonclustered-Index auf rl und ein Cluster-Index auf r2. In SystemR tritt
.nun sehr hdufig der Fall ein, dap die Verwendung des Cluster-Index auf r2
ohne jegliche Restriktion der effizienteste Zugriffspfad ist ([ASTR80]).
Diese Zugriffsmethode sei als vollstdndiger Cluster-Indexscan bezefchnet. Es
mlssen alle BlGcke mit Tupeln von R des betreffenden Segments in den
DB-Puffer geholt werden; die Anzahl ist also relativ zu unserer Organisation
gleich n.blo_cyl =: W. Wegen tap(m) = O folgt @ > tay{m), falls wihrend des
vollstdndigen Cluster-Indexscans zur Ermittlung der relevanten BiScke des
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betreffenden Segments mindestens ein benBtigter Indexknoten erst von der
DB-Platte gelesen werden muf. bertragen auf unsere Architektur heift das,
dap volistindige Indexscans nicht mehr in Frage kommen (was natiirlich auch
ohne S.5.2 aufgrund unserer DB-Plattenorganisation plausibel ist). Diese
Feststellung unterstlitzt nachtrdglich die Wahl unserer Plattenorganisation
{unsortiert!}.

Betrachten wir als weitere Anwendung folgenden Fall. Falls in SystemR kein
Index zur Auswertung einer Restriktion existiert, so wird manchmal die
Einrichtung eines tempordren Indexes {iber dem betreffenden Attribut
erwogen. Konkret tritt dieses Problem dann auf, wenn diese Restriktion im
inneren Queryblock einer Qcorp-Query liegt und somit bei der iterierten
Tupelsubstitution wiederholt ausgewertet werden mup. Fiir den Aufbau des
tempordren Indexes missen alle W = n.blo_cy! Blocke mit Tupeln der
betreffenden Relation R gelesen werden. Somit gilt auch hier T > taj(m) =
0, falls mindestens ein benbtigter Indexknoten nach zwischenzeitlicher
Verdringung erst wieder von der DB-Platte gelesen werden muB; zusdtzlich
sind i.a. erneute Zugriffe auf Bldcke mit Tupeln von R flir die Index-
auswertung ndtig.

Diese Beobachtung unterstreicht nochmals die Effizienz des in Kap.4.2.3.2
entwickelten Algorithmus flr Qcopp-Queries. Ergdnzend zur Diskussion von

Kap.4.1.2 Ober sinnvolle Optimierungsstrategien in unserer Architektur
halten wir fest:

Korollar 5.1:

Die Einrichtung tempordrer Indexe lohnt sich in unserer Architektur nicht
mehr.

5.3.2. Indexauswahl bei konjunktiver Zerlegung.

Wir wollen nun einen wichtigen Spezialfall unserer allgemeinen Projektion-



5. Optimierungen auf der Zugriffspfadebene.

Restriktion-Query Qpestr = Trl...rh6F(R) untersuchen, namlich fiir folgende
Zerlegung von F:

F

s FYAF- mit F* = FFAFS  (konjunktive Zerlegung von F*)

F] und F} sollen dabei verschiedene Attribute von R betreffen.

SQL-Form:  Qconj = SELECT *

Flir

FROM R
WHERE F1 AND F3 AND F-

die Auswertung dieser Query stehen in unserer DB-Architektur folgende

vier Zugriffspfade zur Auswahi:

Die
Die

(AP1) Vollstdndige Filterung .
Drei verschiedene Zugriffspfade des Typs Indexverarbeitung & selektive
Filterung:
(AP21) Idg := INDFI(R); ZERR := SEL"rl...rhGFE/\F'(IdR)
(AP23) Idg := INDFE(R); ZERR := SEL"rl...rh“FI/\F' (Idg)
(AP21 A 2} ldg := INDFIAF}'(R); ZERR := SELﬂrl...rhﬁF-“dR)
Kostenparameter flr die Indexauswertung von F}' seien aj und my, i=1,2.
Kosten fiir die aufgezdhiten Zugriffspfade belaufen sich dann auf:94)
cost_AP1 = costi(n)
cost AP2; = cost2(n,aj,mj)
cost_AP2; = cost2(n,az,m))
Ermittlung von cost AP2) A »:
Anzahl benBtigter Indexknoten: aj + ap
Anzahl von Trefferbl8cken flr selektive Filterung (unter der
Annahme der statistischen Unabhingigkeit von Fi’ und Ff):

Wz Erinnerung:

F ist im Flug filterbar, somit auch F*, F{ sowle F und auch F-.
costl(n) = exh at(n),

cost2(n,a,m) = a-bat + sel at(nm),

n-blo cyl 2 Anzahl der Biicke in einem n-Zytinder Bereich,
Relation R ist in einem n-Zylinder Bereich abgespeichert.



5.3. Optimierung von Restriktionsauswertungen. 183

'EET"?T:?T gibt die Wahrscheinlichkeit an, dap ein Block der Relation
R Trefferblock aufgrund der Indexauswertung von F;.'_ ist; i=1,2.
Somit ist die Wahrscheinlichkeit, daB ein Block von R Trefferblock
von F] AF} ist, gegeben durch

mi m2
n.blo_cyl * M-blo_cyl
e . M1 - M2
====> die gesuchte Anzahl von TrefferblScken betrdgt Fho eyl

Filr cost AP2j A 2 erhdlt man somit:

mg-m
cost_AP21 A 2 = cost2(n,a)+ap, mﬁrgw)

Satz 5.2 liefert nun sofort:
(0) ap < tap{mp) ==> AP22 ist schneller als AP1.
(1) ay < tap{my) ==> AP2; ist schneller als APl.

(2) a3 + ap < tap (ﬁ—.'%%—;-m—cz—ﬂ) ==> AP2] A 2 ist schneller als AP1.

Neue Probleme bei der Auswahl des schnellsten Zugriffspfades treten genau
dann ein, wenn sowohl (0) oder (1) als auch (2) zutreffen. Fiir diese
Situation werden herk3mmiich meist Optimierungsheuristika eingesetzt wie
z.B. "Verwende alle in Frage kommenden Indexe" oder “Verwende den
selektivsten Index” (vgl. etwa RDB/V1, [MAKI811). Flir das weitere nehmen
wir an, daf my < my gilt und dap AP2; schneller als AP2j ist.

Mit den bisherigen Mittein 18Pt sich noch keine Entscheidung zwischen AP2;

und AP2] A 2 im vorliegenden Fall treffen, da aj < aj + ap, jedoch mp 2
mi.m

—1_—Tn-blo gy gilt, und somit die Monotonie-Eigenschaft von cost2 nicht zum

Tragen kommt.

Flir den Fall, dap sowohl (1) als auch (2) zutreffen, vergleichen wir die
entsprechenden Differenzen zu AP1:

ad (1): tap(my) - a1 = F;T -(exh_at(n)-sel_at(n,m1)) - ag

ad (2): tan(ml;-}(;;.cz—yr) - (al + az) =
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-.%?(exh_at(n) - sel_at(n, T\'-'"lli%c;m—fy[” - (a1 + a2)

Diese Unterschiede sind gleich grop, wenn gilt:

mi-m
a = ’b';"f -(sel_at(n,m1) - sel_at(n, —75115-(%-[))

Flr diesen Fall bezeichnen wir dieses ap als Grenzpunkt a; fiir die Index-

auswertung von F mit Kostenparameter my. Als Grenzfunktion fur zweifache
Indexauswertung be! konjunktiver Zerlegung definieren wir:

my-m
t2ap my(m) := 'B:T -(sel_at(n,m;) - sel_at(n, Tva'lch—yT))

m < m $ n-blo cyl

Eigenschaften von tZan,ml(m);
(1) Flir gegebenes n, m3, a; und mw bestimmt t2ap,my(m) den zugehorigen
Grenzpunkt a;, d.h. es gilt:

my-m

- cost2(n,a1,m1) = cost2(n,ay + t2ap my(m), m)

(Die Festsetzung m]<m ist wieder darin begriindet, dap mjsm2 ggf.
durch Umnummerierung erhalten werden kann.)

(2) - t2ap,py(m) 2 0
- tZap py(n-blo_cyl) =

(3) t2ap ,mp{m) ist streng monoton fallend, da mp 2 —'BT——T und sel_at
streng monoton steigt im 2.Argument.
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Satz 5.3:

Sei Relation R in n Zylindern abgespeichert, FI und F§ Restriktionen auf R

mit den Kostenparametern aj und my bzw. a2 und mp, mj < mp, dann gilt:
(a) ap < t2ap py(mz) —> AP2) A 2 ist schneller als AP2;
(b) ap > t2ap,pm;(mp) —> AP2y ist schneller als AP2} A 2

Beweis:

s ok _ — _ Wp.m2
Sel ay = t2ay p(mp), W = TebTo_cyT*
(a) ap <a) —

cost AP2] 2 = cost2(n,a; + az,) < cost2(n,a) + aj,m)
cost2(n,a1,mj) = cost_AP2j.

(b) Analog.

Graphische I1lustration von Satz 5.3 (wiederum nur schematisch):

ag2)

/
aél) - |§AP21 A2
a1 —

.
////
///

/ 7
Y sss b7 00,0 70T
0 ml

v

m2 n-blo_cyl m

Abb. 5.2: Qconj-Optimierung mittels ta,(m) und tean my(m).
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Die Blocktreffer fir F] und F} seien m bzw. mp. Auf der a-Achse sind die
Indexkosten fiir F{ (a]) sowie zwei Falle fir die Indexkosten von F} aufge-
zeichnet ( aél), aQZ) ). Da a3 < tap(mp), ist die Indexauswertung von F'{
mit nachfolgender selektiver Filterung gemip FE/\F‘ auf alle Falle schneller
als die vollstandige Filterung.

Fall (1): Indexkosten fiir F3 sind a&l)

—> Indexauswertung von F] und F3 ist am schnellsten.
Fall (2): Indexkosten fir F} sind a£2)

—> Nur Indexauswertung fiir FI ist am schnellsten.

AbschlieBend sei noch der Fall einer disjunktiven Zerlegung von F* in F* =
F‘{VFE erwihnt. Dabei seien F*l' und F§ wieder allgemeine Restriktions-
formeln auf disjunkten Attributmengen von R, welche iliber Indexe auswertbar
sind.
Fir die Query
Qdisj = SELECT *

FROM R

WHERE (F OR F3) AND F-
stehen nur zwei (sinnvolle) Zugriffspfade zur Auswahl:
- {(AP1) Volistindige Filterung
- (AP2) v o) Idp := ]NDFIVFE(R);

ZERR = SELxg-(R)

Kostenparameter fiir AP2; y/ p:
- aj + ap fr benGtigte Indexknoten

- Anzahl der Trefferbldcke (statistische Unabhdngigkeit vorausgesetzt):
m) -mp
™Y W2 BT eyl

Zur Optimierung 13pt sich dann direkt Satz 5.2 anwenden.
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5.4. Kriterien fOr die Einrichtung von Sekundirindexen.

5.4.1. Problemstellungen beim physischen DB-Entwurf.

Das Problem einer optimalen Organisation der physischen Datenbank ist der
Kategorie der Low-level Optimierungsprobleme zuzurechnen, wobei wiederum die
Erstellung und Minimierung konkreter Kostenfunktionen eine wichtige Rolle
einnimmt. Der Optimierung beim physischen DB-Entwurf wurde in der Literatur
groPe Aufmerksamkeit gewidmet, vgl. etwa [SCHK75], [HAMM76] oder [WHANS1].
Traditionell beinhaltet dieser Komplex u.a. die folgenden wichtigen Aspekte:
(1) Auswahl eines geeigneten physischen Speicher-Layouts zur Abspeicherung
von Relationen auf den DB-Platten, verbunden mit der Festlegung eines
Primdrzugriffpfades.
{2) Auswahl geeigneter zusdtzlicher Sekunddrzugriffpfade.
Bei Designproblem (1) stand bisher zumeist die Auswahl eines
Cluster-Attributs im Vordergrund, da die Relationen sortiert nach einem
Attribut (zumeist dem Schllsselattribut) auf die DB-Platten abgebildet
wurden. Sortierte Abspeicherung erlaubt die Einrichtung eines Primdrzu-
griffpfades sowohl @ber dichte als auch iiber nicht-dichte Indexe. Design-
problem (2) hat die Aufgabe zu 18sen, solche Attribute zu bestimmen, fiir die
sich die Einrichtung eines Sekunddrzugriffspfades “lohnt”, d.h. der
Effizienzgewinn bei Lesezugriffen Uber Sekundirindexe mup die Indexein-
richtungskosten  (zus3tzlicher Speicherplatz) sowie Indexwartungskosten
(infolge Tupel-Updates/Einfligungen/LBschungen) signifikant kompensieren.
Allgemein 13t sich der Entwurfsprozep zur optimalen Ldsung von
Designproblem (1) und Designproblem (2) wie folgt skizzieren:
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Workload-information (Typen von Query- und Update-Transaktionen mit
deren Hiufigkeiten)

Statistik-Information flir Relationen (Kardinalitdt, Attributselek-
tivitdten,...)

Y

Design(1)-
Algorithmus

U

Optimales Cluster-Attribut
\ | flr jede Relation

\
\ J
N ~y

N ~ Design(2)-Algorithmus <«
Mo (flr jede Relation) \\
~N N . '
N ll /

N /

S Optimale Auswah y
~ N 7

~| von Sekunddrindexen |~
(flr jede Relation)

Abb.5.3: Schema zur optimalen Einrichtung von Zugriffspfaden.

Im allgemeinen 13Bt sich die Bestimmung einer optimalen Menge von Zugriffs-
pfaden praktisch nicht durchflihren, da dieses Problem NP-volistindig ist.
Aber auch bei der Erstellung von heuristischen Optimierungsalgorithmen
ergeben sich betrdchtliche Schwierigkeiten, welche hauptsdchlich aus den
komplexen Wechselwirkungen und ROckkoppelungen resultieren (----> in
Abb.5.3), die zwischen Design{1}- und Design({2}-Algorithmus existieren (vgl.
dazu z.B. [HAMM761).

Wie jedoch die Diskussion Uber eine geeignete Ablage von Relationen auf den
DB-Platten gezeigt hat, ist es flr unsere DB-Architektur vorteilhaft,
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Relationen so kompakt und physisch-sequentiell wie irgend mBglich
abzuspeichern, was wiederum impliziert, da keine Sortierordnung erzwungen
werden darf. Der Prim¥rzugriffspfad ist eine vollstdndige Segmentfilterung,
alle  zus8tzlich eingerichteten Indexe haben den Charakter von
Sekunddrindexen.
Konsequenz:
Design(1)-Problem entfdllt fiir unsere Architektur.
Diese wesentliche Vereinfachung hat wiederum zur Folge, dap eventuell
mdgliche Interferenzen zwischen Design(1l}- und Design{2)-Problem entfallen.
Somit vereinfacht sich auch das Design(2)-Problem, welches nun isoliert
gelSst werden kann.
Die existierenden Algorithmen flir Design(2)-Problem (vgl. z.B. [HAMM76])
beruhen darauf, daf man fiir jedes Attribut einen sogenannten Rank-Faktor
bestimmt. Ein hSherer Rank-Faktor deutet dabei auf eine hOhere
Kostenersparnis bei Lesezugriffen hin und spricht somit mehr flr die
Einrichtung eines Sekundirzugriffspfades.95) Ein Schitzwert fiir die obere
Grenze eines Rank-Faktors flir ein gegebenes Attribut r einer Relation R
wird wie folgt ermittelt:
Sei - Db1{R) die Anzahl der Bl8cke, in denen Tupel von R gespeichert sind,
- avg_sel{r) die "durchschnittliche Selektivitdt" einer Restriktion auf
r, gemittelt {Ober alle Queries der vorliegenden Workload,
(0 <avg sel(r)sl),
- occ(r) die durchschnittliche Anzahl des Auftretens von Restriktionen
auf r in Queries der vorliegenden Workload.
In einem konventionellen DBMS ergeben sich damit folgende Kosten zur |
Berechnung einer Restriktion auf r:
{a) Es existiert kein Index auf r: bI(R) Blockzugriffe
{b) Es existiert ein Index auf r:
Wenn Indexzugriffskosten vernachldssigt werden und man annimmt, dap
jeder Trefferblock nur einmal in den DB-Puffer gelesen werden muf, so
erhdlt man als Kosten bI(R).avg_sel(r) Blockzugriffe.
Die Kostenersparnis bei Existenz eines Indexes auf r bel3uft sich dann

%per Primdrschilissel einer Relation wird i.a. einen sehr hohen Rark-Faktor afweisen {vgl.
axch Kap.5.4.3.2).
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hdchstens auf:
save(r) := bI(R).({1-avg_sel(r))
Die obere Grenze filir den Rankfaktor liegt dann bei:
upperbound(rank_factor(r}) := occ(r}.save(r)
Offensichtlich ergibt sich in unserer DB-Architektur die Notwendigkeit,
save(r) neu zu berechnen. Insbesondere kann save(r) nicht in Anzahl von
Blockzugriffen gez3hlt werden, sondern muf in Ausflhrungszeiten fiir
DB-1/0-Operationen gemessen werden. Die Absicht des restlichen Kapitels ist
es nun, nicht neue Optimierungsalgorithmen zur Einrichtung von
Sekundirindexen zu erstellen, sondern konkrete Verfahren zur Ermittlung von
Grenzselektivitdten flir Indexverwendung zu entwickeln. Mittels dieser
Schrankenwerte kann man dann die Kostenersparnis save(r) in unserer Archi-
tektur geeignet abschdtzen.

5.4.2. Schrankenwerte.

Die in Kap.5.3 definierten Grenzfunktionen ta,(m) und t2ap, my (m) kdnnen zur
Optimierung allgemeiner Qpegtp- bzw. Qcgnj-Queries herangezogen werden. Das
Ziel der folgenden Kapitel wird die Bestimmung von Grenzselektivititen sein,
oberhalb derer sich der Einsatz einzelner Indexe nicht mehr lohnt. Zu diesem
Zwecke nehmen wir eine weitere Spezialisierung vor.

Definition 5.1:
Sei EP[r] eine Restriktionsformel auf r von R.
EP[r] heipt elementare Restriktion, wenn gilt:

EPLrl = 'vr(l) g; r gy vrl(2h
mit vr(l), vr(2) ¢ dom(R,r), 61,87 € (<, <}

Wir betrachten ab jetzt ausschlieplich die Auswertung elementarer
Restriktionspr3dikate. Der Einschrinkung auf elementare Restriktionen liegt
folgender in der Praxis oft zutreffender Sachverhalt zugrunde, den wir flr
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die weiteren Rechnungen unterstellen wollen:

Annahme (A):
Sei EP[r] elementare Restriktion mit Kostenparametern a und m, I, Index
auf r, dann gilt:

a = ay.(m) , wobei ay.(m) eine monoton steigende Funktion in m ist.

Als Spezialfall von Qpestr untersuchen wir die Query
Qg restr = SELECT * FROM R
WHERE EP[r] AND F-
Der Effekt des funktionalen Zusammenhangs zwischen a und m lﬁpt sich
graphisch gut (schematisch) verdeutlichen:

tap(m) aj(m) = Indexkosten bei Aus-

/ : wertung von EP[r]’

mittels Index I,
iber r.

1
|
|
|
I
!
'
H

-
-

0 thres, n-blo cyl m
P nYs ALY -
<« > 7
m < thresp: m > thresp:
Index I, & selektive vollstandige
Filterung schneller Filterung schneller

Abb.5.4: Schrankenwert fOr m bei elementarer Restriktion EP[r].
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Im Unterschied zu Abb.5.1 in Kap.5.3.1 ist bei F* = EP{r] die Auswahl des
schnelisten Zugriffpfadtyps alleine anhand von m im Vergleich mit dem
Schrankenwert thres, moglich.

Definition 5.2:

Der Schrankenwert thres, (bei Einsatz eines Indexes Iy) ist definiert wie
folgt:

0 » falls ag (0) > tap(0)
thres, :=

n*: tap(m*) = a(m*) sonst

Anmerkungen:

- thres, ist effizient berechenbar mittels Bisektionsalgorithmus.
- m* bezeichnet den eindeutig bestimmten Schnittpunkt.

Korollar 5.2: (Optimierungskriterium 1' flr Qpprestr{ € Qpestr))
Sei W die Anzahl der Blocktreffer bei Indexauswertung von EP[r].
(a) W < thresy ===> I, § selektive Filterung ist schneller

als vollstdndige Filterung.
{b) W > thresp ===> Vollstdndige Filterung ist schneller als

I, & selektive Filterung.

Beweis: Definition 5.2 plus Satz 5.2.

Analog betrachten wir einen Spezialfall von Qcqpj-Queries, namlich dap F
und F3 elementare Restriktionen sind; i.Z. Fi = EP1Lr], F$ = EPaLrpl.

"SQL-Form:
Qeconj = SELECT *
FROM R

WHERE EP31[ri] AND EP2[rz] AND F-

Um die Indexkosten der verschiedenen Indexe I,.1 auf r; und 1,.2 auf rp
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miteinander vergleichen zu kBnnen, treffen wir eine weitere Annahme, welche
in der Praxis oft zutrifft:

Annahme (B):
Fiir die Indexe Iry und Ir, geite aIrl('") = alrz(m)‘

Bezeichnung: a(m) := aIrl(m).

Folgerungen aus den Annahmen (A) und (B): ]

- m] $ mp ===>a] § a2 ===> sel at(n,a1,m) s sel_at(n,az,mp).
Das bedeutet aber, dap cost AP2; < cost AP2p, d.h. dap die
Indexauswertung von EPi[r;] mit selektiver Filterung gemdp EP[rp] A F-
schneller 1ist als die Indexauswertung von EPs[rp] mit selektiver
Filterung gemdp EP1[ri] AF-.

- Falls mp < my und a3 = a(my) > t2an,m1(m1)
====> ap = almz) > t2ap,m (m).

Definition 5.3:
Der Schrankenwert thres2 p (fir den Einsatz zweier Indexe) ist definiert

wie folgt:

m, falls t2ap gmy(my) < a(m)
thres2p p, :=

*) sonst

n*: tZan,ml(m*) = a(m

Anmerkung:
Da t2an,m1(m) streng monoton fallt, a{m) aufgrund von Annahme (A) hingegen

monoton steigt, ergibt sich ein eindeutiger Schnittpunkt m*.

Korollar 5.3: (Optimierungskriterium 2' flr Qgconj (& Oconj))
Seien m; die entsprechenden Kostenparameter bei Auswertung von EP[r;]
iber I"i’ i=1,2; m1 < m2 Sn-blo_cyl. Dann gilt:
(a) mp < thresZy p; ===> AP2] A 2 ist schneller als AP2)
(b) mz > thres2p g ===> AP2] ist schneller als AP2] A2
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Beweis: Folgt direkt aus Definition 5.3 und Satz 5.3.

Graphische Illustration von Kor.5.3 (wiederum nur schematisch; nur die
Monotonie von tan(m) und t2ap p;(m) soll dargestellt werden):

I i —_

0 m)  thres2pp; thresp n-blo_cyl “m
& Vi -\
A Y D) 7
(1) (1

Abb.5.5: Schrarkenwert flir my bei Qgconj-

(I1): mp < thresZp m) ===> 2 Indexe Iy und I, & selektive
Filterung gemap F- am schnellsten.

(11): m > thres2p g, ===> Index Iy, & selektive Filterung
gemdp EPolrp] am schnelisten.

.5.4.3, Auswertungen des Schrankenmodells.

5.4.3.1 Parameterschitzungen.

Dieses Kapitel soll als Yorbereitung flr eine numerische Auswertung des
Schrankenmodells zur Ermittlung von Grenzselektivititen in Kap.5.4.3.2



5.4, Kriterien fir die Einrichtung von SekundSrindexen, 19

dienen. Zundchst werden aus der Literatur bekannte Methoden zur Schitzung
von Tupeltrefferraten geschildert; im ndchsten Schritt wird dann eine
Transformation von der Ebene der Tupeltreffer als die Ebene der im
Schrankenmodell benStigten Blocktreffer vollzogen. Dabei geben wir eine
Rechtfertigung fir die im vorherigen Kapitel eingefiihrten Annahmen (A) und
(8) flir die Indexkosten zur Auswertung elementarer Restriktionen.
Betrachten wir einen Index I, auf dem Attribut r der Relation R. I, soll ein
dichter, unabhngiger Index in Form eines B-Baumes sein, welcher lid~- bzw.
(1id,pid)-Eintrdge nur in den Bl3ttern enthilt; die Bl3tter seien verkettet.
Zur Schitzung von Tupeltrefferraten bei Indexauswertung bendtigt man einige
Index-Statistikdaten, welche normalerweise in den Systemkatalogen dem
Optimierer zur Verfligung stehen.

Index-Statistikdaten:
. MAX(r) := max(mp(R}); analog MIN(r)
. ndkey(r) := card(w,(R))
height(r) = Hdhe von I,
. nleaf(r) = Anzahl der Blattknoten von I,
Ferner bendtigen wir
card(R) = Kardinalitat der Relation R

Der Selektivit8tsfaktor sf(f) einer Restriktion F auf R ist definiert als
die relative Tupeltrefferrate bei Auswertungen von Of(R), d.h.:

card(6g(R})

sf(F} := T

; 0 < sf{F} < 1.
Die Tupeltrefferrate t hits(F) fir F ist gegeben durch
t_hits(F) := sf(F).card(R) [#Tupel]

Ein Teil der aufgezdhlten Index-Statistikdaten wird nun dazu verwendet, um
Schitzwerte fiir sf(EP[r]) fiir elementare Restriktionen EP{r] zu ermittein.
Da eine genaue Schitzung von Selektivitdtsfaktoren nur mbglich ist, wenn
genaue Aussagen [ber die statistische Verteilung der betreffenden
Attributwerte vorhanden sind (was aber meist nicht der Fall ist), wurden in
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der Literatur die Schitzwerte meist unter der Annahme von Gleichverteilung
ermittelt (vgl. etwa [SELI79], [MAKI81]). Flir diesen Fall definieren wir:

vr(2) - yrll) + 1

(1) sf('vell) ¢ r g vr(2)') := max {mmrrr 1}

(2) sf('vr=r') := de‘eli(_ﬂ’

Fir unser Schrankenmodell zur Optimierung elementarer Restriktionen
benBtigen wir Schitzwerte flr die Parameter a und m, d.h. fir Indexknoten-
zugriffe und Blocktrefferraten. (Relation R sei wieder in n Zylindern mit n.
blo_cyl BlBcken abgespeichert.)

Nach der Ermittlung eines Sch3tzwertes flir ein EP[r] ist somit als ndchster
Schritt die Abbildung der t hits(EP[r]) Tupel auf die n.blo cyl Blicke der
Relation R zu 18sen, d.h. wir suchen die durchschnittliche Anzahl ®™ von
Blocken von R, in denen mindestens eines der t_hits(EP[rl} Tupel
gespeichert ist. Unter der Annahme der Gleichverteilung kdnnen wieder das
bereits in Kap.5.1.3 bei der Berechnung von sel_at(n,m) verwendete Modell
anzuwenden. Mittels der Cardenas-Formel erhalten wir:

= n.blo_cyl - (1- (1- IST%c—y-r)1‘»_'“"55(5"[']))
Die Anzahl der aufzusuchenden Indexknoten @ 13Bt sich folgendermapen
abschiitzen (man beachte die spezielle Form eines EP[r] und die Tatsache,
dap die Indexblatter verkettet sind):
- aufzusuchende Nichtblattknoten: height(r) - 1
~ aufzusuchende Blattknoten : sf(EP[r]) .nleaf(r)

====> 7 = sf(EP[r]).nleaf(r) + height(r) - 1

‘Unsere gesuchten Kostenparameter m und a betreffen nur die Anzahl der von
der LI in das DB-Cache zu transportierenden BlBcke, d.h.:

a-= 63-'5

m = 6m-i
wobei 0<da, dms1; §, und d;y sind Lokalititsfaktoren fir das DB-Cache.
Aufgrund unserer DB-Cache-Organisation, dap ZERs im Private C liegen (siehe
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Kap.3.2.3), gilt nun &m = 1.

Fiir die in Kapitel 5.4.3.2 durchzufiihrenden Experimente wollen wir erst
einmal von Lokalitdtseffekten fiir Indexknoten im DB-Cache abstrahieren, und
setzen éa =1,

Somit verwenden wir folgende Schatzwerte fir m und a:

(s1) m = n.blo_cy! - (1- {1- m%ﬁy)t_hits(EP[r]))

sf(EPLr]).nleaf(r) + height(r) - 1

(s2) a

FGr die Anwendung des Schrankenmodells benOtigen wir jetzt nur noch den
Nachweis des in der Annahme (A) geforderten funktionalen Zusammenhangs

zwischen a und m, namiich a = alr(m)' wobei aIr(m) monoton wachst in m.
Dazu 3sen wir die Gleichung (S1) nach t hits(EP[r]) auf:

=== n - 1 i
(S1) <===> - By 1= {1- m) t_hits{EP{r])

=== i = - s
<===> _t hits(EP[r]) 1091 - (lacy (1 n‘.'B‘lo_c.V|)

Wegen t_hits(EP[r]) = sf(EP[r]).card(R) folgt damit aus (S2):

nleaf(r) m -
a-= -log 1 (1- W-O——-T) + height{r) - 1
card(R] 1- o ooy XX}
Beobachtung:

B‘i,%‘”a‘-’f‘{% gibt die durchschnittliche Anzahl von Tupelverweisen ((1id,pid) - -

Eintrdge) in einem Indexblatt an.

1fout(r) := ﬁ‘ir%?r({%)y (leaf-fanout)
Eigenschaften von 1fout(r):

Aufgrund unserer Gleichverteilungsannahme flir die Attributwerte in myp ist
1fout(r) eine Gr3Pe, welche nur von den festen Werten Blockgrope (bsize),
Linge eines Attributwertes fir r und Lange der 1id- bzw. (Yid,pid)-Eintrage
abh¥ngt; 1fout(r) ist also ein konstanter Systemparameter.
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Damit erhdit man:

= 1 ; i
aIV‘ := TFoutlr) -]091 1 {1- m) + height(r‘) -1

~ T-Bla_cy?

Aufgrund der Monotonie von log trifft Annahme (A) unter den betrachteten
Voraussetzungen zu {Basis des log ist < 1).

Die Annahme (B), dap alrl(m) = aIrZ(m) gilt, trifft genau dann zu, wenn
-unter ansonsten gleichen Bedingungen- die Langen der Attributwerte fiir ry
und rz in etwa gleich sind. (In diesem Fall gilt dann ifout(ry) =

Tfout(rp).)
5.4.3.2 Numerische Resultate.

Die anschlieBenden numerischen Auswertungen sollen Aussagen beziiglich
Tupeltrefferraten machen, wdhrend das in 5.4.2 erstellte Schrankenmodell
mit Blocktrefferraten arbeitet. Um ROckschilisse von Grenztrefferraten fir
Bl8cke auf die entsprechenden Tupeltrefferraten machen zu k8nnen, fiihren
wir den Begriff des durchschnittlichen Blockungsfaktors bfp ein.

bfgp gibt an, wieviele Tupel von R im Durchschnitt in einem Block des von R
belegten Segments gespeichert sind. Flir eine konkrete DB-Anwendung wird bfg
durch die Blockgrdfe bsize, die durchschnittliche Tupelldnge sowie durch die
Segment-Verwaltung bestimmt; typische Werte diirften 1 <bfg < 50 sein.
Festzuhalten ist, dap gilt:96) card(R) = n . blo_cyl . bfg

_Eine Motivation flir die Einflihrung unserer neuen Architektur bildete u.a.
folgende plausible Vermutung:

Durch die immer h3her werdende Speicherdichte moderner Plattengerite bei
fast gleichbleibender Leistungsf3higkeit der mechanischen Komponenten wird
die vollstdndige Filterung die Verwendung von Indexen immer mehr zuriick-

%)pie angegebene Formel gilt unter der bisher immer angenommenen Voraussetzmg, R stets
volle Zylinder belegt. “f
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dr8ngen. Um einen ersten Eindruck von den verdnderten Eigenschaften unserer
DB-Architektur zu gewinnen, wurden mit den beiden analytischen Schranken-
modellen zwei Simulationsreihen ausgeflihrt, welche quantitative Aufschliisse
tber die diesbeziiglichen Eigenschaften von reprisentativen konventionellen
Platten liefern.

Simulationsreihe 1:

Hierbei wurden zwei IBM-Plattenlaufwerke als DB-Platte einem Vergleich
unterzogen, ndmlich die relativ alte 3330 sowie die neueste 3380. Beide
Plattengerdte besitzen in etwa dieselbe Mechanik, sie unterscheiden sich
jedoch enorm bezlglich der Speicherdichte. Zur Verringerung der Positionier-
zeiten verfligt die IBM 3380 iber zwei Kdmme mit Lese/Schreibkdpfen; diese
Fangkeit bleibt jedoch in den vorgenommenen Auswertungen unberlicksichtigt.

KenngréPen der IBM 3330: (ca. 100 MByte Speicherkapazitat)

cap_tr = 13030 Bytes . rot = 16.7 msec
. trcyl =19 . start h = 10 msec
. ¢yl dp = 404 . next_cyl = 0.1 msec

Kenngr8Ben einer IBM 3380-3hnlichen Platte: (ca. 730 Mbyte Kapazitdt)

. cap_tr = 47500 Bytes . rot = 16.7 msec
. treyl=19 . start_h = 10 msec
. ¢yl _dp = 808 . next_cyl = 0.05 msec

Ferner setzen wir flir beide Plattentypen voraus:
. bsize = 2048 Bytes

Weiterhin legen wir fest )
bf = 10, (d.h. Tupelldnge ist 9-551;3 = ca.200 Bytes)

height(r) = 3

.

Ziel von Simulationsreihe 1 ist es, Schrankenwerte bzgl. der Tupeltreffer-
rate bei Einsatz eine Indexes flir die Auswertung von

Qg pestr = SELECT * FROM R WHERE EP{r] AND F-

2u ermitteln. Die Grundiage dafiir Tiefert Korollar 5.2.
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tup%

4 e -_

84 3330; 1fout=100
7.

61 3330; 1fout=50
5-

4-

STy fout(n)
39 3380; 1fout=100
4 /// --------- ——— 3380; 1fout=50
1-
1 5 o 77 7100 “n

t hits(EP[r]) = log1

Abb.5.6: Schrankenwerte flir Einsatz eines Indexes.

Nehmen wir an, die Treffertupel flr Qppegtr sind in thres, Blécken
gespeichert. Aufgrund von Schitzwert (S1) ergibt sich dann als Riickschiup
auf die Tupeltrefferrate von EP{r]l:

thres,

1 (1- — )
] n-bTo_cyl

s===> t_hits{EP[r]) _ t_hits(EP[r])
car “n-blo_cyT-bf

gibt die relative Grenz-Tupeltrefferrate an, oberhalb derer sich der Einsatz
des Indexes nicht mehr lohnt.
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Somit gibt die nachfolgende Funktion die prozentuale Schranke bzgl. der
Tupeltreffer an, oberhalb derer sich der Indexeinsatz nicht mehr lohnt.

thres
STifout(n) := n—m%m -]091_ 1 (1- mr"yj) [tup %]97)

T-bTo_CyT

Aus Abbildung 5.6 ist unmittelbar deutlich, dap sich der lohnende Einsatz
eines Indexes zur Auswertung einer elementaren Restriktion bei den neuen,
schnelleren Platten drastisch verringert.

Simulationsreihe 2:

Die nidchste Analyse soll Aufschlup dariiber geben, fir welche Tupeltreffer-
raten sich der Einsatz von zwei Indexen zur Auswertung von Qpconj = SELECT
* FROM R WHERE EPj[rq] AND EPp[rp] AND F- Tohnt. Das relevante Opti-
mierungskriterium dazu gibt Korollar 5.3 an. Wir definieren nun:

_ 100 thres?n,m1
ST2p 1fout(m) := TobTo yTobF 109 _ 1 (1- 57516 o7 )

n.bTo_cy
wobei

- m
my := TT-'BTB_leTTB'f' - 100, (= prozent. Blocktreffer von EPy[r;])

1 ¢ mp < thresp gilt.%8)

Analog zur Herleitung von STygout(n) 1in Simulationsreihe 1 kann man
ST2p, 1foyut(m1) wie folgt interpretieren:

)Der Parameter Tfout (= Tfout(r)) ist in dieser Definition nicht explizit asf der rechten
Seite ersichtlich, Hout steckt jedoch inplizit in thres,, da nach Defirition:
0, falls aIr(o) > tan(0)
thres;, =
m*: tapim*) = ar,(m") sonst
und

a(n) = g L (1 sopgg1) + heigrt(r) - 1
.Blo_cy[ -

Bhfout erscheint inplizit in threszy y, .
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tup2% (bei Verwendung des 2.Index fir EPp[r2])
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Abb.5.7: Schrankenwerte flir Einsatz von zwei Indexen.

$T2p1f0ut(M1) gibt die prozentuale Grenze der Tupeltrefferrate (tupp%) von
EP2[r2] an, oberhalb derer sich der Einsatz eines zweiten Indexes fiir
EP2[r2] nicht mehr lohnt.
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Das Diagramm in Abb.5.7 wurde flir folgende Kostenparameter ermittelt:
- KenngrBfen ein I8M 3380-3hnlichen Platte wie in Reihe 1.

- bsize, bf wie in Reihe 1.

- height(ry) = height(ry) = 3.

- Ifout := Tfout{ry) = 1fout(rp) = 100.

n bezeichnet wie Ublich die Anzahl der Zylinder, auf denen eine Relation
gespeichert ist. Die Kurven brechen ab, sobald die volistdndige Filterung
besser ist. Im Bereich oberhalb einer Kurve lohnt sich der Einsatz des
2.Indexes nicht mehr, unterhalb ist die Verwendung beider Indexe am besten.

- Wertung dieser exemplarischen Simulationsreihen:

Die Einrichtung von Sekunddrindexen flir unsere DB-Architektur wird nur dann
noch eine Leistungsverbesserung bringen, wenn folgende drei Punkte
gleichzeitig zutreffen:

{a) Der betrachtete Index I, auf einem Attribut r mup ein sehr hohes
Auf18sungsvermdgen haben.

(b) Die Retrieval-Haufigkeit fiir r mup sehr hoch sein.

(c) Die Update-Hiufigkeit fiir mup relativ gering sein.

Aus Abb.5.6 ist die Verschdrfung des Zugriffsengpasses flir random
Plattenzugriffe bei zunehmenden Plattenspeicherdichten99) ablesbar. Im
Vergleich zum Einsatz von Indexen in Standard-DB-Systemen ergibt sich flir
uns eine wesentliche Reduktion flir eine profitable Indexverwendung.

Jedoch werden Indexe auf Schllissel-Attributen weitehin unerl&Blich fiir eine
gute Retrieval-Leistungsfihigkeit sein, da deren prozentuale Tupeltreffer-
rate von 100/card(R) weit unter den errechneten Schrankenwerten liegt.

Die beiden durchgeflhrten Simulationsreihen haben bereits einen ersten Ein-
druck von den neuen Leistungsmerkmalen unserer DB-Architektur mit ihren
intelligenten Subsystemen vermittelt. Eine detaillierte Auswertung (z.B.
Variation anderer interessanter Parameter wie bsize oder bfp) konnte aus
Zeitgriinden nicht mehr durchgefiihrt werden.

99)Pr0gnsen sagen eine Yerdoppelung alle 2 bis 3 Jahre voraus.
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6. Zusammenfassung und Ausblick.

In dieser Arbeit wurde auf der Basis moderner Rechner-Architektur der
Entwurf eines funktional vollstdndigen Datenbanksystems entwickelt. Bei den
betréchteten Hardware-Komponenten wurde dabei groper Wert darauf gelegt,
dap diese momentan bereits oder in sehr naher Zukunft verflighar und wirt-
schaftlich sind. Darauf aufbauend wurden die internen Schnittstellen des
DB-Systems so konstruiert, dap sie sorgfdltig auf das Leistungsvermdgen
dieser Hardware-Komponenten abgestimmt sind.

Als wesentlichste Voraussetzung flir ein Hochleistungs-Datenbanksystem wurde
dabei das Prinzip der Mengenverarbeitung herausgestelit. Die effiziente
Realisierung einer Mengenverarbeitung wird durch den geschickten Einsatz von
intelligenten Subsystemen filir die autonome Verwaltung der physischen Daten-
bank ermoglicht. Durch eine frilhzeitige Datenfilterung dieser Subsysteme
wird das Volumen des Datentransports zwischen Peripheriespeicher und
Arbeitsspeicher stark reduziert. Dieser Effekt wird noch unterstiitzt durch
eine Reihe von neuen, sehr effizienten Algorithmen zur Queryauswertung,
welche alle auf dem Prinzip der dynamischen Filter basieren. Damit ist es
fr eine sehr grofe Klasse von Transaktionen moglich, dap sich die von
parallelen Transaktionen bendtigte Information, solange wie fur eine
effiziente Mengenverarbeitung bendtigt, vollstindig im grofen DB-Cache
befindet. Desweiteren wurde die harmonische Integration moderner Synchro-
nisations- und Commit/Recovery-Verfahren 1in den Gesamtsystemaufbau
verwirklicht.

Aufgrund dieses synergistischen Zusammenspiels von Hardware- und Software-
komponenten weist der vorliegende Entwurf einen vielversprechenden Weg in
" Richtung Hochleistungs-Datenbanksysteme. Als nachster Schritt miipte sich
eine Studie anschliepen, wie aufwendig eine (schrittweise} Konversion konven-
tioneller DB-Systeme in die neue Umgebung ist. Ohne wesentliche Knderungen
werden zuerst die dynamischen Filteralgorithmen integrierbar sein und
vermutlich in vielen Fallen bereits eine merkliche Leistungssteigerung
bewirken. Der Anschlup eines intelligenten Subsystems (anstelle der
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bisherigen Platten) ist durch die strikte Entflechtung logischer Aspekte {im
Host) und physischer Aspekte (im Subsystem) erleichtert. Durch die Heraus-
nahme der Subsysteme aus dem Transaktionskonzept ist die Kopp;lung zwischen
diesen und dem Hostrechner auf ein notwendiges Minimum reduziert, was eine
einfachere Integration ermdglicht.

Neben diesen fiir die Praxis wichtigen Aspekten wurde in der Arbeit eine

Reihe interess’anter Spezialfragen aufgedeckt, deren theoretische Unter-

suchungen von Interesse sind. Offene Probleme flir weiterfihrende

Forschungsarbeiten betreffen in erster Linie die dynamischen Filter, wie

z.B.: »

- Allgemeine Konstruktionsverfahren fur Filtertypen, sodap ein breites
Spektrum von Filterungswirkungsgraden abgedeckt ist, sowie die Unter-
suchung der Frage nach permanenten, dynamisch leicht fortschreibbaren
Filtern.

- Eine Analyse von Filtertypen bzgl. Selektivitit, Aufwand fir Berechnung
und Anwendung, sowie die Ermittlung von Im-Flug-Schranken fur konkrete
Mikrorechner. '

~  Anwendung der dyn. Filteridee auf ein volles relationales DBS.

Weiterhin bietet der vorliegende Entwurf eine gute Basis, um Aspekte eines

Tokal verteilten Datenbanksystems zu studieren (z.B. horizontale Parti-

tionierung von Relationen auf die intelligenten Subsysteme, Tradeoff Paral-

lelitdt und DB-Cache-Platzbedarf).

Um die vermuteten groPen Leistungssteigerungen quantitativ belegen zu

kOnnen, ist ein Effizienzvergleich mit konventionellen DB-Systemen mittels

Simulationsmodellen winschenswert. AuPerdem bietet der Systementwurf ein

gutes Objekt, um die besonders bei DB-Systemen noch weitgehend ungeldsten

Probleme einer geeigneten ProzePstrukturierung studieren zu konnen.

Schlieplich ist mit der Entwicklung eines analytischen Basismodells die

Grundlage geschaffen worden, um genauere Einblicke in die verdnderten Eigen-

schaften der neuen Architektur, insbesondere im Hinblick auf die Frage des

Nutzens von Indexen, zu gewinnen.



7. Anhang.

Satz 5.1(a): sel_at(n,m) ist streng monoton wachsend in m.

Bevor der Beweis von Satz 5.1(a) erbracht wird, sei die Def. von
sel_at(n,m} wiederholt:

+ k-read_tr(1, T(—".'T), falls 0 < m < n-blo_cyl

avg seek + (k-1).seekcyl{avg dist(k))
sel_at(n,m) ={
o , falls m = 0

wobei

P, falsi<k <n
avg dist(k) =
0

. firk < 1

k= nl-{(1 -%)'") , firl s m s n-blo__éy'l

m
1= treyl-(l- (1- i), fir1 s § < blocyl

Beweis von Satz 5.1(a):

Wir wollen sel_at(n,m2) - sel_at(n,ml) fir ml < m2 abschitzen. Fiir ml = 0
ist Satz 5.1(a) offensichtlich richtig. Seien k1, 11 und k2, 12 die zu ml
bzw. m2 gehdrigen Werte flir k, 1. Fir das folgende sei 0 < ml
yorausgesetzt.

(1) Aufgrund der Def. von k gilt:
ml <m2 —> k1 <k2

(2) Wir zeigen: m1 < m2 —> 11 < 12
Beweis:
. ml w2
Aufgrund der Def. von 1 gilt: 11 < 12 <> T < o
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Anhang 2

(3)

a1 - (1-5H") <m0 - - Ly

=3

> m2.(1 - O™ - m.1 -%)'“2 <m2-ml

Sei f(y) := m2-y'“l - ml-ym2
£r(y) = ml-mZ-(yml'l _ ymZ-l)
fy) = miem2-((ml - 1).y™2 - (m2 - 1).y"22)

f'iy) =0<—>y=1o0dery=0

Wegen (1) = ml.m2.(ml -m2) < O hat f ein Maximum bei y = 1. Somit
ist f(y) streng monoton steigend fir O<yg1.

Es gilt also: f(y) < f(1) = m2 - ml fdr 0<y<i.

Da0 <1 - % <1 gilt,istmity=1- % die Ungleichung @ bewiesen.

fir 0sysl.

Wir zeigen: ml < m2 —> k'Im—lTI' < m.2
Beweis:
Sei g(m) := 1~ (1-3)"

him) := _r_c_T) 9(’"’

Damit gilt k = n-g(m) sowie 1 = tr_cyl-(1 - h(m)).
Ml ¢ M2 ¢ ml-k2.12
138 m ml.k2. < m2-k1.11

<> ml-n-g{m2)-tr_cyl-(1 - h(m2)) < m2.n-g{ml}.tr_cyl-(1 - h(ml))
<—> m2.h{ml).g(ml} - ml-h{m2).g(m2) < m2.g{ml) - ml.g(m2)

ml m2
Sei t(z) := m2.20-9(MIT.q(m1) - nl.2n-9(m2] . g(m2) fiar Osy<1

ml m2
t'(z) = BLM2, argtmIT ! ghegmzT
t'(z) = 0 < ml.g(m2) = m2-g{ml) oder z = 1.
Aufgrund der Ungleichung M aus (2) gilt aber wegen
g{m) =1 - (1 - %)", dap ml-g(m2) < m2.g(ml). Somit verbleibt nur ein
Extremalwert bei z = 1.

ml
t"(z) =!1—;"—2.((__'.;.1_ﬂ - 1).zn-g(mI] -2

m__ 5
n-g(m -zn-gim )

2
- Ggtazy - 1)



7. Anhang’
tu(l) = ml. m2 ( m2 )
n. glmI) n-g(mz)
~ml.m2 ml-g{m2) - m2.g(ml) s
A . n.g(wIT-g(m?) < 0 aufgrund Ungleichung M

Also hat t{z) ein Maximum bei z = I; es gilt demnach:
t(z) < t(1) = m2.g(ml) - ml-g(m2) fur 0<z<1.

Da 0 < 1 - 'fFlES'T <1, ist mit z =1 - Wl?ﬂ die Ungleichung @@
bewiesen. - ’ -

Nun stehen alle benotigten Hilfsmittel zur Verfugung.

sel_at(n,m2} - sel_at(n,ml) =

[(k2 - 1).seek cyl(avg dist(k2)) - (k1 - 1) seek_cyl(avg dist(k1))] +
[k2.read_tr(12, ) - kl.read_tr(11, IT'TT)]

Da read_tr(j2,i2) > read tr(ji,il) fir j2 2 jl und i2 > il (vgl. Def. von
read_tr in Kap.5.3.1), ist der zweite Term aufgrund der soeben bewiesenen
Aussagen positiv.

Letztendlich ergibt sich: (* seek _cyl(c) = start_h + c.next_cyl *)

(k2 - 1).seek_cyl(avg dist{k2)) - (k1 ~1).seek_cyl(avg dist(kl)) =

(k2 - 1).(start_h +kDZ+TI -next_cyl) - (k1 - 1).(start h +ﬁ¥1— -next _cyl) =
(k2 - kl)-start_h + (n + 1}. (-E—g—-i— {-i—}) next_cyl =

(k2 - k1).start h + (n + 1)- T%g——i—é%,— -next_cyl =

(k2 - k1}-(start_h + m%rgﬂ&%—;n -next cyl) 2 0

Also: sel_at(n,m2) - sel_at{n,ml) > O fir ml < m2 .
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