












































































































































































































































































































































































































































































































































168 5. Optimierungen auf der Zugriffspfadebene.

(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
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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-
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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.
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'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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5.4.1. 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
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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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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.
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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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(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)
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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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