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Abstract:

Zunehmend komplexe und datenintensive Benutzeranfragen auf Datenbanken verlangen parallele Verarbei-
tungsansétze. Vor allem Datenbanksysteme der Architekturklasse Shared-Nothing bieten derzeit eine geeignete
Basis fir die parallele Anfragebearbeitung. Im Hinblick auf den interaktiven Charakter komplexer Datenbank-
anfragen ist eine Verklrzung der Antwortzeit das vorrangige Leistungsziel paralleler Datenbanksysteme. Im
Falle der heute dominanten mengenorientierten relationalen Anfragesprachen erlaubt vor allem Intra-Operator-
Parallelitéat eine effektive Antwortzeitverkirzung. Die Antwortzeit kann jedoch nicht durch zunehmende
Parallelisierung beliebig verkirzt werden. Wird ein gewisser Parallelisierungsgrad tberschritten, tritt vielmehr
wieder eine Verschlechterung der Antwortzeit ein. Dieser Effekt liegt einerseits in einem beschrankten
Parallelisierungspotential, andererseits in mit zunehmendem Parallelisierungsgrad steigenden Kooperations-
und Kommunikationskosten begriindet. Die Bestimmung des optimalen Parallelisierungsgrades ist daher von
besonderer Bedeutung. Aus diesem Grunde haben wir ein analytisches Kostenmodell entwickelt, das die
Antwortzeitentwicklung von Datenbankanfragen in Abhangigkeit vom Grad der Parallelisierung beschreibt.
Anhand dieses Modells kdnnen wir grundsatzliche Trade-Offs der parallelen Anfragebearbeitung untersuchen.
Weiterhin kann das Kostenmodell zur Unterstiitzung des Optimierers bei der Anfrageparallelisierung sowie zur
Bestimmung einer geeigneten Datenverteilung genutzt werden. Das Kostenmodell wurde mit Hilfe begleitender
Simulationsversuche zur parallelen Bearbeitung von Anfragen validiert.
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1 Einfahrung

Parallele Datenbanksysteme sind heute fir eine leistungsféhige Transaktions- und Anfragebearbei-
tung obligatorisch [DeWitt und Gray 1992, Valduriez 1993]. Derartige Systeme nutzen die Kapazitat
mehrerer lokal verteilter Verarbeitungsknoten, die tiber ein Hochleistungsnetzwerk miteinander ver-
bunden sind. Bevorzugt werden leistungsfahige und preiswerte Mikroprozessoren verwendet, da sie
gegeniber herkdmmlichen Mainframe-Lésungen eine weitaus bessere Kosteneffektivitat (Ko-
sten/MIPS) gewahrleisten.

Grol3e Bedeutung in der Datenbankverarbeitung gewinnen heute komplexe Ad-Hoc-Anfragen, was
zum Teil durch die wachsende Verbreitung machtiger Anfragesprachen und Benutzer-Tools bedingt
ist. Doch auch die machtigen Anfrage-, Manipulations- und Wartungsoperationen von DB-Anwen-
dungen kommender Generationen wie Ingenieur-Anwendungen, VLSI-Entwurf, Multimedia-An-
wendungen etc. vergrof3ern die Komplexitat von DB-Anfragen deutlich [Silberschatz et al. 1991]. Fur
diesen Lasttyp steht eine Optimierung des Antwortzeitverhaltens im Vordergrund, um ein fiir den
Dialogbetrieb akzeptables Antwortzeitverhalten gewahrleisten zu konnen. Derartige Anfragen betref-
fen im allgemeinen grofRe Datenvolumina und/oder fihren aufwendige Berechnungen durch, so daf3
akzeptable Antwortzeiten nur durch den massiven Einsatz von Parallelitat in der DB-Verarbeitung er-
zielt werden konnen [Pirahesh et al. 1990].

Die wichtigste Klasse paralleler Datenbanksysteme bilden deBteited-NothingArchitekturen
[Stonebraker 1986, DeWitt und Gray 1992]. Zu den Parallelverarbeitung unterstiitzenden Shared-
Nothing-Systemen gehdren u.a. Produkte wie Tandem NonStop SQL [The Tandem Database Group
1989, Englert et al. 1990] und Teradata DBC/1012 [Neches 1986] sowie eine Reihe von Prototypen:
Bubba [Boral et al. 1990], Gamma [DeWitt et al. 1990], EDS [Watson und Townsend 1991] und
PRISMA/DB [Apers et al. 1992]. Shared-Nothing-Systeme bestehen aus mehreren funktional gleich-
wertigen Prozessorelementen (PE). Jedes PE verfugt tUber ein oder mehrere Prozessoren, lokalen
Hauptspeicher sowie eigene Kopien der Anwendungs- und System-Software wie Betriebssystem und
Datenbankverwaltungssystem (DBVS). Die Kommunikation zwischen den Prozessorknoten erfolgt
in Shared-Nothing-Systemen nachrichtenbasiert - aus Leistungsargumenten i.d.R. Gber ein Hochge-
schwindigkeitsnetzwerk. Die pragende Eigenschaft von Shared-Nothing-Systemen ist eine Auf- und
Verteilung der Datenbank in sogenannte Partitionen derart, dal3 jedes PE eine eigene Partition der Da-
tenbank “besitzt” Datenverteiluny Transaktionen (Anfragen), die auf die Daten fremder PE zugrei-
fen, starten auf den entsprechenden PE sogenannte Sub-Transaktionen, die den Datenzugriff
stellvertretend fur die eigentliche Transaktion durchfiihren.

Zur Verkurzung der Antwortzeit wird Intra-Transaktionsparallelitat bendtigt - in Forminian- oder
Intra-DML-Parallelitat. Inter-DML-Parallelitat bezeichnet die konkurrente Ausfiihrung verschiede-
ner DML-Befehle (DB-Operationen) einer Transaktion. Aufgrund der im allgemeinen geringen An-
zahl von DB-Operationen pro Transaktion sowie Vorgaben in der Ausfihrungsreihenfolge dieser
Operationen ermdglicht diese Form der Parallelitat i.d.R. nur eine eingeschrankte Parallelisierung.



Als weiterer Nachteil erweist sich, daf3 der Anwendungsprogrammierer Inter-DML-Parallelitat mit
Hilfe geeigneter Sprachmittel explizit darstellen muf3. Aus diesen Griinden unterstiitzen bestehende
Systeme Intra-Transaktionsparallelitat lediglich in Form von Intra-DML-Parall&li&tmoglicht

wird die Nutzung von Intra-DML-Parallelitat v.a. durch relationale Datenbanksysteme mit ihren de-
skriptiven, mengenorientierten Anfragesprachen (z.B. SQL) [DeWitt und Gray 1992]. Implementiert
wird Intra-DML-Parallelitat durch den DBVS-Anfrageoptimierer - vollkommen transparent fir Be-
nutzer und Anwendungsprogrammierer. Fir jede DB-Operation erstellt der Optimierer hierzu einen
(parallelen) Ausfuhrungsplan. Dieser spezifiziert, in welcher Weise die Basisoperatoren (z.B. Scan,
Filter, Join, etc.) der DB-Operation abzuarbeiten sind. Intra-DML-Parallelitéat kann in zwei Formen
angeboten werdemnter- und Intra-Operator-Parallelitat Inter-Operator-Parallelitat bezeichnet die
konkurrente Bearbeitung verschiedener Operatoren, wohingegen bei Intra-Operatorparallelitiat eine
Parallelisierung einzelner Operatoren erfolgt. In beiden Fallen ist die Parallelisierung entscheidend
von der gewahlten Datenverteilung abhangig. Die Datenbank sollte derart auf Prozessorknoten ver-
teilt werden, dal3 Operatoren oder Sub-Operatoren auf disjunkten Datenpartitionen parallel von ver-
schiedenen PE bearbeitet werden kdnnen. Typischerweise werden hierzu Relatiopemtal d.h.
tupelweise, auf mehrere PE aufgeteilt.

Die Antwortzeit von Transaktionen hangt in hohem Mal3e von der Anzahl der PE ab, die fiir deren
Bearbeitung eingesetzt werden: zusatzliche PE verkirzen prinzipiell die Antwortzeit, wobei idealer-
weise ein linearer Zusammenhang zwischen PE-Anzahl und Antwortzeitverbesserung besteht. In der
Praxis kann diese lineare Beziehung jedoch nur begrenzt erzielt werden, und die Antwortzeit kann
durch zunehmende Parallelisierung nicht beliebig verkirzt werden. Wird ein gewisser Parallelisie-
rungsgrad Uberschritten, tritt vielmehr wieder eine Verschlechterung der Antwortzeit ein. Dieser Ef-
fekt liegt einerseits in einem beschrankten Parallelisierungspotential, andererseits in mit
zunehmendem Parallelisierungsgrad steigenden Kooperations- und Kommunikationskosten begrin-
det. Die Bestimmung dexptimalenParallelisierungsgrades ist daher von besonderer Bedeutung.

Im Einbenutzerbetrieb ist die Frage nach dem optimalen Parallelisierungsgrad aquivalent zu der Frage
nach demjenigen Parallelisierungsgrad, der die geringste Antwortzeit bietet. Die Optimierungsent-
scheidung hangt in diesem Fall vorwiegend von statischen Parametern wie Datenverteilung, Relatio-
nengrofRen, Zugriffsmethode und Scharfe von Selektionspradikaten ab. Wahrend im
Einbenutzerbetrieb alle Betriebsmittel des DBS (CPU, Hauptspeicher, Datenobjekte,...) jeweils einer
Anfrage exklusiv zur Verfigung stehen, zeichnet sich Mehrbenutzerbetrieb dadurch aus, daf? die be-
grenzten Betriebsmittel geeignet zwischen konkurrenten Anfragen aufgeteilt werden mussen. Infolge
dessen verlangt Mehrbenutzerbetrieb eine andere Definition des Optimalitatsbegriffs. Dort gilt es das
Verhaltnis zwischen Nutzen (Antwortzeitverkirzung) und Kosten (Kooperations- und Kommunika-
tions-Overhead) der Parallelisierung in Abhéngigkeit von der Systemauslastung zu optimieren mit

1. Im Falle einer Ad-Hoc-Anfrage beinhaltet eine Transaktion lediglich einen einzigen DML-Befehl. Intra-Trans-
aktionsparallelitat ist hier gleichbedeutend mit Intra-DML-Parallelitat.



dem Ziel, globale Antwortzeit- und Durchsatzvorgaben madglichst optimal zu erfiillen. Der Paralleli-
sierungsgrad im Mehrbenutzerbetrieb liegt - je nach Systemauslastung - zum Teil deutlich unter dem
des Einbenutzerbetriebes [Marek und Rahm 1993, Rahm und Marek 1993].

Unser Ziel ist es, eine geeignete Unterstiitzung des Anfrageoptimierers bei der Bestimmung des opti-
malen Parallelisierungsgrades zu finden. Fur den Einbenutzerbetrieb haben wir ein Kostenmodell ent-
wickelt, das die Antwortzeitentwicklung in Abhéngigkeit vom Parallelisierungsgrad beschreibt.
Anhand dieses Modells kénnen wir grundsatzliche Trade-Offs der parallelen Anfragebearbeitung
(z.B. Kommunikations-Overhead versus Parallelisierungsgewinn) untersuchen, ohne aufwendige
Versuche basierend auf Simulationsmodellen oder Prototypimplementierungen paralleler DBS
durchfihren zu mussen. Mit Hilfe des Kostenmodells kénnen wir in einfacher Weise den Einflul si-
gnifikanter Systemparameter auf die Effektivitdt der Anfrageparallelisierung untersuchen. Das Ko-
stenmodell kann ferner als Entscheidungshilfe zur Bestimmung einer geeigneten Datenverteilung
genutzt werden.

Im folgenden Kapitel stellen wir ein abstraktes Modell der parallelen Anfragebearbeitung vor, aus
dem wir das analytische Kostenmodell ableiten. Anhand einer detaillierten Betrachtung der parallelen
Bearbeitung von Scan- und Join-Anfragen, schatzen wir in Kapitel 3 die Koeffizienten des analyti-
schen Kostenmodells ab. Daran anschliel3end wollen wir das Kostemodell einschliel3lich der errech-
neten Koeffizienten anhand der parallelen Bearbeitung von Scan- und Join-Anfragen in Shared-
Nothing-Systemen validieren. Dazu haben wir die parallele Bearbeitung von Anfragen mit Hilfe eines
Simulationsmodelles untersucht. In Kapitel 4 stellen wir unser Simulationsmodell vor, und prasentie-
ren schlieflich in Kapitel 5 die durchgefiihrten Versuche und bewerten das analytische Kostenmodell.

2 Ein abstraktes Modell der parallelen Anfragebearbeitung

Zur Herleitung unseres Kostenmodells wollen wir uns auf ein einfaches Modell der parallelen Anfra-
gebearbeitung stitzen, das weitestmdglich von physischen Aspekten der Anfragebearbeitung abstra-
hiert. Wir unterstellen eine Shared-Nothing-Hardware bestehend aus n Knoten (PE), die tber ein
Kommunikationsnetzwerk miteinander verbunden sind. Das Parallelisierungsmodell besteht aus ei-
ner Verwaltungseinheit und einer Anzahl von Ausfihrungseinheiten. Die Ausfuhrungseinheiten be-
schreiben diejenigen Teilaufgaben, die durch die Zerlegung einer parallel zu verarbeitenden
(komplexeren) Aufgabe entstehen. Eine derartige Aufgabe kann beispielsweise die Bearbeitung eines
DML-Befehles oder eines Operators (Scan, Join etc.) beinhalten. Die Verwaltungseinheit fungiert als
Koordinator dieser Ausfiihrungseinheiten. Sowohl die Verwaltungseinheit als auch die Ausfiihrungs-
einheiten werden jeweils durch einen eigenen Prozel3 reprasentiert und genau einem PE zugeordnet.
Die Bearbeitung der gegebenen Aufgabe beginnt mit der Initialisierung der Ausfiihrungseinheiten
durch die Verwaltungseinheit. Dazu sendet der Verwalter Aktivierungsnachrichten an diejenigen PE,
denen eine Ausfuhrungseinheit zugeordnet werden soll. Wir unterstellen, dal3 diese Nachrichten se-
guentiell verschickt werden.



Mit Hilfe dieses Modells kdnnen wir sowohl Parallelitat innerhalb einzelner Aufgaben als auch zwi-
schen verschiedenen Aufgaben darstellen. Im letzteren Fall werden der Verwaltungseinheit mehrere
Mengen von Ausflihrungseinheiten zugeordnet (Bild 1).

" Ausfiihrungs

1.
Aufgabe 1 v Verwaltungs-

einheit

einheiten

Cm
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Bild 1:  Ein abstraktes Modell der parallelen Anfragebearbeitung.

Wir wollen nun im folgenden untersuchen, wie sich die Bearbeitungszeit von Anfragen in Abh&angig-
keit von der Anzahl der Ausfihrungseinheiten verhalt. Wir identifizieren dabei drei verschiedene Ko-
stenanteile: ein konstanter (von der Anzahl der Ausfiihrungseinheiten unabhéngiger) Anteil, ein mit
zunehmender Anzahl von Ausfihrungseinheiten abnehmender Anteil, sowie mit ein mit zunehmen-
der Anzahl von Ausfuhrungseinheiten steigender Kostenanteil. Im folgenden stellen wir eine allge-
meine Betrachtung dieser Kostenterme vor und prézisieren den letztgenannten Kostenanteil
(Parallelisierungsgewinn) in Abhangigkeit vom Kostenverlauf der Operatoren (lineare bzw. logarith-
mische Verarbeitungskosten) und Speichermedium (Hauptspeicher bzw. Platte) der Operanden. Die
Koeffizienten der Kostenformel werden wir auf analytischem Wege in Kapitel 3 hedeiten

An dieser Stelle wollen wir hervorheben, dal} das Kostenmodell auf einer weitreichenden Gleichver-
teilungsannahme basiert. Im Sinne einer praktikablen Kostenabschatzung beriicksichtigen wir keine
Streuung $kew[Walton et al. 1991]) in den Verarbeitungskosten paralleler Ausfiihrungseinheiten.
Wir nehmen im folgenden an, dal3 Operanden zu parallelisierender Operatoren gleichmafiig auf alle
Ausfihrungseinheiten verteilt werden und daf3 unter den parallelen Ausfiihrungseinheiten keine
Streuung in den Verarbeitungskosten pro Operand auftritt. Diese Annahmen implizieren beispiels-
weise eine gleichmafige Datenverteilung der Basisrelationen auf Rechnerknoten, gleichmaRige E/A-
Kosten pro Ausfuhrungseinheit sowie einheitlich selektive Pradikate verteilter Ausfiihrungseinheiten
von Selektionsbefehlen. Sicherlich sollten weiterfihrende Arbeiten den Einfluf3 von Skew auf die Ko-
stenentwicklung der Operatorparallelisierung beriicksichtigen.

2. In [Wilschut et al. 1992] wurde ein ahnliches Kostenmodell vorgestellt. Im Gegensatz zu unserem Ansatz, der
die Antwortzeit ganzer Anfragen (u.U. aus mehreren Operatoren bestehend) modelliert, beschrankt sich [Wilschut
et al. 1992] auf einzelne Operatoren. Darliber hinaus werden in [Wilschut et al. 1992] ausschliel3lich Operatoren
mit linearen Verarbeitungskosten zugrunde gelegt und der EinfluR des Speichermediums wird nicht explizit mo-
delliert. Die Berechnung der Koeffizienten erfolgt in [Wilschut et al. 1992] auf Basis von Messungen an der Pro-
totypimplementierung eines Hauptspeicher-DBER(SMA/DB. Wir wahlen einen analytischen Ansatz (vgl.
Kapitel 3).



Konstanter Antwortzeitkostenanteil:

In der Antwortzeit sind im allgemeinen Kostenanteile enthalten, die von Parallelisierungsmal3nahmen
unabhangig sind. Hierzu gehdéren vor allem Kosten fir die Initialisierung der Anfrage sowie von der
Parallelisierung nicht betroffene Operatoren. Beispielsweise erfordert die verteilte Berechnung einer
Verbundoperation in der Regel das Mischbte(ge der Treffertupeln in einer zentralen Instanz. Der
Aufwand fir die Merge-Operation hangt von der Anzahl der Treffertupeln, nicht aber vom Paralleli-
sierungsgrad des Verbundoperators ab. Derartige Kosten wollen wir mit einem konstanten Anteil a
abschatzen.

Kooperations- und Kommunikationskosten:

Neben dem konstanten Kostenanteil ist in der Antwortzeit insbesondere auch der Aufwand fur das
Starten (und Beenden) der parallelen Ausfiihrungseinheiten enthalten. Die hierbei anfallenden Kosten
umfassen u.a. Aktivierungsnachrichten bzw. Quittungsmeldungen sowie Initialisierungskosten ver-
teilter Ausfliihrungseinheiten und sind proportional zur Anzahl der Ausfiihrungseinineiten

(i) bxm

Verkirzung der Bearbeitungszeit durch Parallelverarbeitung:

Im Falle relationaler Operatoren sind in der Regel Tupelmengen gegeben, auf die die Operatoren an-
zuwenden sind. Betragen die Verarbeitungskosten eines Operators pro Tupel ¢ Zeiteinheiten und
wachsen die Verarbeitungskosten linear mit der Tupelanzahl, so nimmt die sequentielle Verarbeitung
aller M Tupeln insgesamt

(i) cxM
Zeiteinheiten in Anspruch. Die Verarbeitung auProzessorelementen dauert idealerweise lediglich

(iif) cxM

Zeiteinheiten, wobei dieser Quotient gleichzeitig die Bearbeitungszeit einer jeden Ausfihrungsein-
heit angibt. Man spricht in diesem Falle von linear8peedupDer Speedup mifdt die Verbesserung

der Bearbeitungszeit einer Aufgabe durch Parallelisierunm iAusfiihrungseinheiten (bzw. PE)
[Englert et al. 1990]. Dabei ist der Speedup definiert als Quotient der Bearbeitungszeit auf 1 PE und
der Zeit, die fir die Bearbeitung aufPE bendétigt wird (siehe unten).

Mit Hilfe der beschriebenen Kostenterme kdnnen wir nun abschatzen, wie sich die Parallelisierung
linearer Operatoren auf die Query-Antwortzeit auswirkt. Fur ein unireletionales SELECT betragt bei-
spielsweise die Anfrageantwortz&itin Abhangigkeit vom Parallelisisierungsgratdes Scan-Ope-
rators

R(m = a+bx m+CXNI

Zeiteinheiten, wobei eine hauptspeicherresidente Speicherung der Eingaberelation angenommen ist.



Wir kdnnen bei der parallelen Anfragebearbeitung eine Antwortzeitentwicklung beobachten, wie sie
in Bild 2 dargestellt ist. Denjenigen Parallelisierungsgmag, der die geringste Antwortzeit erzielt,

’é \’/
9:_, R(m):a+b><m+Cx'vI
‘© (c*M)/m m
N b*m
S
2
C
< a
|
1 n

Ausfiihrungseinheiten

Bild 2:  EinfluR der parallelen Anfragebearbeitung auf die Antwortzeit.

kénnen wir ermitteln, indem wir die Ableitung der Kostenformel gleich Null setzen:

cxM M
R(m) = b— = und R(mopt) =0 O Mopg = be

Wir erkennen, daf3 dieser Parallelisierungsgrad unabhangig vom konstanten Kostenanteil a der Ant-
wortzeit ist. Sind die Anzahl der von der Parallelisierung betroffen Tupkldie Verarbeitungsko-

stenc pro Tupel und die Initialisierungskostérpro Ausfiihrungseinheit bekannt, kénnen wir nun mit

Hilfe der Formel den optimalen Parallelisierungsgrad errechnen. Wir erkennen, daf? dieser Paralleli-
tatsgrad generell abhéngig ist von dem Verhéltnis zwischen Nutzartddiund dem Parallelisie-
rungs-Overhead.

Die Effektivitat der Operatorparallelisierung kann mit Hilfe des Antwortzeit-Speedups bewertet wer-
den (siehe oben). In unserem Beispiel betragt der Antwortzeit-Speedup:

R1) _ _a+b+cx M

R(m) a+bx m+ &M M
m

Im Gegensatz zum optimalen Parallelisierungsgrad ist die Effektivitat der Anfrageparallelisierung
vom konstanten Kostenantaibbhangig. Ist dieser Anteil im Verhaltnis zu den tbrigen Kostenantei-
len hoch, so hat die Operatorparallelisierung wenig EinfluR auf die Antwortzeitverbesserung der ge-
samten Anfrage die Operatorparallelisierung ist wenig effektivEs sei bemerkt, dal3 linearer
Speedup im Falle voa=0 undb=0 erzielt wird, d.h. wenn keinerlei Initialisierungskosten und Ver-
zbgerungen durch Nachrichten auftreten, so daf3 alle Ausfiihrungseinheiten gleichzeitig beginnen.



Parallelisierung logarithmischer Operatoren:
Wie bereits erwahnt, liegt obigem Zusammenhang die Annahme linearer Verarbeitungskosten zu-
grunde, d.h., die Bearbeitungszeit verhalt sich umgekehrt proportional zur Anzahl der eingesetzten
PE. Wenngleich diese Annahme flr einen Grof3teil der Implementierungen relationaler Operatoren
erflllt ist (z.B. unirelationale Selektion, Projektion ohne Duplikateleminierung, hash-basierte Join-
Algorithmen etc.), unterliegen einige Algorithmen einer logarithmischen Kostenfunktion. So erfor-
dern beispielsweise Sortieralgorithmen, wie sie u.a. fur die Implementierung von Sort-Merge-Joins
bendttigt werden,

(iv) cx M x log(M)

Zeiteinheiten. Hier kann die Ausfihrung aniPE mit

(V) M O
Cx X Iog%Ij

Zeiteinheiten einen superlinearen Speedup erméglichen (Bild 3).

oxM lineare Kostenfunktion A
= logarithmische Kostenfunktion
N
(2]
(@]
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2
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2
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cxM

m
1 m m >
Ausfiihrungseinheiten Ausfuihrungseinheiten

Bild 3:  Antwortzeitverbesserung linearer und logarithmischer Kostenfunktionen durch Parallelisierung.

Far einen lokalen Sort-Merge-Join zwischen zwei Relationen nitj@zw. M, Tupeln kdnnen wir
die Verarbeitungsdauer unter Bertlicksichtigung der Kostenterme (ii) und (iv) mit folgender Formel
abschéatzen:

(vi) €y XMy + ¢y x M, +dy x My xlog(M;) +d, x M, xlog(M,)

Dabei ist ein 1:n-Join angenommiemie logarithmischen Terme schatzen den Sortieraufwand der

3. Bei einem 1:n-Join existiert zu jedem Tupel der zweiten Verbundrelation maximal ein Tupel der ersten Relation
mit demselben Verbundattributwert. Zu jedem Tupel der ersten Relation kann es mmge@a/erbundpartner
in der zweiten Relation geben.



Eingaberelationen ab; die linearen Terme beschreiben das Referenzieren der Tupeln in den sortierten
temporaren Eingabestromen des Joins. Unter Berlcksichtigung der Kostenterme (iii) und (v) errech-
nen sich die Verarbeitungskosten der verteilten Bearbeitung des Sort-Merge-JoimsAurs-
fuhrungseinheiten wie folgt:

Vii My M, 1 2
( ) C1XE+C2XF+d1XH><|Ogd\A D+d2xﬁx|ogg\:lng

Dabei sei der Ubersicht halber angenommen, daf die Operanden lokahmidesfiihrungseinheiten
vorliegen. In der Regel sind die Operanden vorher entsprechend (in Abhangigkeit von ihrer Herkunft
und der Zuordnung der Ausfiihrungseinheiten zu Prozessorelementen) umzuverteilen. Grundsatzlich
lassen sich die Umverteilungskosten den bisher aufgezahlten Kostentermen zurechnen. Eine detail-
liertere Betrachtung dieser Kosten werden wir in Kapitel 3 vorstellen.

Berlicksichtigung von Platten-E/A:

Die bisher beschriebenen Kostenterme beinhalten diejenigen Operatorkosten, die beim Hauptspei-
cherzugriff der Operatoren auf deren Eingabetupeln anfallen. Liegen die Eingabetupeln nicht im
Hauptspeicher vor, so missen die betreffenden Datenobjekte vom Sekundéarspeicher (i.d.R. Platte)
nachgeladen werden. Referenziert ein Operator wahrend seiner Ausfilhiatgnbankseiten, be-
tragen ferner die E/A-Kosten pro SeiteZeiteinheiten und betragt die Wahrscheinlichkeit, dal3 sich
eine referenzierte Seite nicht im Hauptspeicher befih(&t=f<=1), so sind pro Ausflihrungseinheit
zusatzlich zu den Hauptspeicherzugriffen

(viii) iox P xf
m

Zeiteinheiten fir die Platten-E/A notwendig. Zu beachten ist hier, dal3 die Wahrscheinlichkeit fir eine
Fehlseitenbedingung, d.h. einen Plattenzugriff, von der Grof3e des verfligbaren Datenbankpuffers ab-
hangig ist. Da der Datenbankpuffer wiederum mit der Anmaher Ausfiihrungseinheiten zunimmt,
verhalt sich die Wahrscheinlichkeit fir eine Fehlseitenbedingung umgekehrt proportional zur PE-An-
zahl. Betragt die Puffergrof3e eines BESeiten und umfal3t die referenzierte Relatidphysische

Seiten, so kénnen wir (unter der Annahme, daf die Zugriffe auf alle DB-Seiten wabhlfrei erfolgen und
gleichverteilt sind) die Wahrscheinlichkéiiner Fehlseitenbedingung mit folgender Annaherung ab-
schatzeft

(ix) 1-MINH, mSBE

Unter Berticksichtigung der Terme (viii) und (ix) erkennen wir, daf3 mit zunehmender PE-Anzahl ei-

4. Dabei unterstellen wir Lokalitat im Referenzierungsverhalten derart, dal Datenbankseiten durch mehrere Be-
nutzer bzw. Queries gemeinsam benutzt weridger(transaction localityfHarder 1987]).



nerseits die Anzahl der Seitenreferenzen pro Ausfiihrungseinheit abnimmt, andererseits aber auch die
Fehlseitenwahrscheinlichkeit aufgrund wachsender PuffergréRe abnimmt. Aus diesem Grunde kon-
nen wir im Falle plattenallokierter Relationen im allgemeinen eine superlineare Antwortzeitverbesse-
rung durch Anfrageparallelisierung erwarten [Marek und Rahm 1992].

In analoger Weise zum haupspeicherbasierten, linearen Fall kann man nun die Parallelisierung log-
arithmischer Operatoren beschreiben und die Plattenallokation von Relationen berticksichtigen. Hier-
zu werden wir in Kapitel 5 Versuche durchfiihren. Zunachst werden wir jedoch versuchen, die
Koeffizienten der Kostenformel auf analytischem Wege zu ermitteln. Zu diesem Zweck wollen wir im
folgenden Kapitel unsere Sicht der parallelen Anfrageverarbeitung prazisieren.

3 Die Verfeinerung des Kostenmodells fur Scan- und Join-Anfragen

Um nun die soeben hergeleitete Kostenformel effektiv nutzen zu kénnen, missen wir nattrlich die
Werte der bis jetzt noch unbekannten Koeffizienten der Formel kennen. Um zu einer adaquaten Ab-
schéatzung zu gelangen, werden wir unsere Sicht der parallelen Anfragebearbeitung prazisieren. Wir
werden hierzu die Verarbeitungsschritte der parallelen Bearbeitung von Scan- und Join-Anfragen de-
tailliert nachvollziehen und daraus eine Abschéatzung der gesuchten Koeffizienten fur Scan- und Join-
Operatoren treffen.

3.1 Lastprofil

Die Anfragen, die wir im folgenden zugrundelegen, verwenden drei relationale Basisopesiwaan:
Sortund Join. Der Scan, ausgestattet mit einem Selektionspradikat P, auf einer Relation A generiert
einen relationalen Datenstrom als Ausgabe. Dazu liest der Scan alle Tupel der Eingaberelation, wendet
das Pradikat P auf jedes Tupel an und fugt das Tupel zu der Ausgabemenge hinzu, falls es das Pradikat
P erfillt. Das Lesen aller Tupel der Eingaberelation (sog. Relationen-Scan) kann vermieden werden,
wenn eine Indexstruktur (z.B.*BBaum) den Zugriff nach dem Selektionspradikat unterstitzt. In die-
sem Fall werden, neben der Index-Information, nur die das Selektionspradikat erfullenden Tupel ge-
lesen. Der Sort-Operator sortiert den Eingabestrom seiner Tupel entsprechend eines auf ein Attribut
anzuwendendes Sortierkriteriums. Der Join-Operator verknipft zwei Eingaberelationen A und B an-
hand eines Join-Attributes und erzeugt eine neue Relation. Fur jedes Jumpalwerden alle Tupel

t, in B gesucht, deren Join-Attributwerte dem vgmntsprich?. Fur jedes auf diese Weise gefundene
Tupelpaar generiert der Join-Operator durch Konkatenation des Paares ein neues Tupel und fligt es
dem Ausgabestrom hinuMit diesen Basisoperatoren konnen nun rechnerlokale Anfragen beschrie-
ben werden. Im Falle von Scan-Anfragen bendtigen wir lediglich einen Scan-Operator; im Falle einer
Join-Anfrage generiert jeweils ein Scan-Operator einen Eingabestrom des Join-Operators.

5. Wir wollen uns hier auf Equi-Joins beschranken.
6. Durch Verknipfung von n-1 (n > 1) dieser sogenannten 2-Wege-Join-Operatoren erhalt man n-Wege-Joins.



Fur die verteilte Anfragebearbeitung bendtigen wir zwei weitere Operatberge und Split Der
Merge-Operator “mischt” mehrere (sortierte) parallele Datenstrome in einen sequentiellen Strom. Der
Split-Operator teilt einen sequentiellen Datenstrom in mehrere einzelne Datenstréme auf. Mit Hilfe
dieser Operatoren kdnnen wir nun die Scan- und Join-Operatoren parallelisieren.

Fur die Ausfihrung des parallelen Joins unterstellen wir eine hash-basierte Strategie. Mit Hilfe einer
Hash-Funktion, angewendet auf das Join-Attribut, verteilt der Split-Operator die Ausgabestréme der
Scan-Ausfiihrungseinheiten auf die Join-Ausfuhrungseinheiten (dynamische Datenumverteilung).
Auf diese Weise wird garantiert, dafd Tupeln mit demselben Join-Attributwert auch derselben Join-
Ausfuhrungseinheit und damit demselben PE zugewiesen werden.

Zur Verdeutlichung der Arbeitsweise des Split-Operators sei in Anlehnung an [DeWitt und Gray
1992] das folgende Beispiel herangezogen: es sei ein Join angenomen, der die Refatioddh

Uber ein Verbundattribu A miteinander verknupft. Relatiof sei in drei Fragmenté,,, A; undA,

und RelatiorB in zwei Fragment®, und B, partitioniert. Die Fragmente seien disjunkten Prozesso-
relementen zugeordnet. Der Scan auf Relafiavird parallel auf den Fragmentéy, A; undA,, der

Scan auB analog parallel auf den FragmentsundB, ausgefuhrt. Die Ausgabestréme eines jeden
lokalen Scans werden mit Hilfe des Split-Operators, entsprechend der Anzahl der Join-Ausfuhrungs-
einheiten, in separate Tupelstrome aufgeteilt. Im folgenden sei angenommenen, dal3 der Join in drei
Ausfuhrungseinheiten bearbeitet wird, die den ProzessorelemeBteirE; und PE, zugeordnet sei-

en. Einfache, auf Wertebereichen des Verbundattributes basierende, Split-Opérfa‘alnodm Rela-
tionenA undB kénnen wir nun mit der folgenden Tabelle 1 beschreiben. Auf jede der drei Partitionen

RelationA Scan Split-Operator Relatidh Scan Split-Operator

VA-Werte Bestimmungsort VA-Werte Bestimmungsort

"A-H" PE; Prozel3 p; Eingabestrom|(l  "A-H" PE; Prozel3 p; Eingabestrom
"l-Q" PE; Prozel k; Eingabestrom|L "I-Q" PE; Prozel k; Eingabestrom P
"R-z" PE,; Prozel3 I; Eingabestrom I "R-Z" PE,; Prozel3 I; Eingabestrom 2

Tabelle 1: Beispiel von Split-Operatoren.

von A wird jeweils derselbe Split-Operator angewendet, der fur alle Ausgabetupeln den
Bestimmungsort (Prozessorelement, Prozel3 und Eingabestrom) spezifiziert. Tupéhs\Wérten

von "A-H" werden zUWPE;, Tupeln mitVA-Werten von "I -Q" werden z&E und Tupeln mit Werten

von "R-Z" zuPE, - jeweils an den ersten der beiden Join-Eingabestrome - geschickt. Analog werden
die Tupeln der beiden Partitionen v@umverteilt, mit dem Unterschied, dal? sie zu dem zweiten
Join-Eingabestrom geschickt werden. Jede der Join-Ausfiihrungseinheiten sieht je einen sequentiellen

7. In analoger Weise kénnen mit Hilfe von beliebigen Programmen u.a. hash-basierte Split-Operatoren realisiert
werden.
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Eingabestrom mit Tupeln von Relatidrund einen Strom mit Tupeln von RelatiBn

Als lokalen Join-Algorithmus nehmen wir einen Sort-Merge-Join an. Beim Sort-Merge-Join werden
zunéachst beide Eingabestréme nach dem Join-Attribut sortiert. Anschlieend werden Scans auf den
sortierten Stromen durchgefihrt und Tupelpaare mit dem gleichen Join-Attributwert dem Ausgabe-
strom der Ausfihrungseinheit zugewiesen. Das endgultige Resultat erhélt man schliel3lich durch Mi-
schen der Ausgabestrome aller Ausfihrungseinheiten in der Verwaltungseinheit.

Wahrend fiir Scan-Operatoren auf den Basisrelationen der Grad an Intra-Operator-Parallelitat bereits
durch die Datenverteilung statisch festgelegt ist, bestehen fir die parallele Join-Ausflihrung grol3e
Freiheitsgrade: sowohl die Anzahl der Ausfihrungseinheiten, als auch deren Zuordnung zu Prozesso-
relementen ist grundsatzlich frei wahlbar.

Wir wollen im folgenden untersuchen, wie sich die Anzahl der Ausfiihrungseinheiten eines Operators
(Scan- bzw. Join-Operator) auf die Gesamtkosten der Anfrage auswirkt. Dazu schatzen wir die An-
zahl der notwendigen Instruktionen (Pfadlénge) bzw. Verzogerungen (Platten-E/A-Zeiten, Nachrich-
tenlaufzeiten) in Abhangigkeit von der Anzahl der Ausfiihrungseinheiten in einer Naherung ab, die
die wesentlichen Antwortzeitkostenanteile erfaf3t.

Eine Anfrage wird in Form einer Transaktion ausgefihrt, deren einziger DML-Befehl ein Selektions-
befehl auf einer oder mehreren Relationen ist. Im ersten Fall sprechen wir von Scan-Anfragen; im
letzteren Fall von Join-Anfragen. Bei Join-Anfragen beschrénken wir uns auf 2-Wege-Joins, d.h. An-
fragen, die zwei Relationen miteinander verknipfen. Fir unsere Kostenabschéatzung wollen wir fol-
gende Antwortzeitkomponenten heranziehen:

» Overhead fur die Transaktionsverwaltung: d.h. Transaktions-Initialisierungskosten zu Beginn der
Transaktion (BOT Begin Of Transaction) sowie Kosten des verteilten Commit-Protokolles bei
Ende der Transaktion (EOT End Of Transaction),

» CPU-Kosten fur den Zugriff auf Datenbankobjekte (Indexobjekte oder Tupeln von Basisrelationen
bzw. temporaren Relationen) im Hauptspeicher (z.B. Vergleich von Attributwerten, Sortieren tem-
porarer Relationen oder Mischen von Eingabestrémen),

« CPU-Kosten fur das Senden/Empfangen von Nachrichen sowie das Kopieren von Daten vom bzw.
in den Hauptspeicher beim Senden/Empfangen von Aktivierungsnachrichten, Zwischenergebnis-
sen und Commit-Nachrichten,

+ Nachrichtenlaufzeiten tber das Kommunikationsnetzwerk,

» sowie E/A-Kosten (CPU-Overhead, Kontroller-Belegungszeit, Seiteniibertragungszeit sowie Plat-
tenzugriffszeit) fir Datenbankseiten, die nicht im Hauptspeicher verfigbar sind.

Die im folgenden verwendeten Abklrzungen sind in Tabelle 2 aufgelistet.
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Anzahl Instruktionen fir: m Anzahl paralleler Operatorausfiihrungseinheiten

bot Initialisierung der Transaktion kard | Anzahl der Tupeln in Relation i

eot Beendigung der Transaktion i ts TupelgréRe von Relation i (Bytes)

jjoin Initialisierung einer Join-Ausfuihrungseinheit ;sel Scan-Selektivitatsfaktor auf Relation i
iscan Initialisierung einer Scan-Ausfuhrungseir[r'neit nrPE| Anzahl PE, auf die Relation i verteilt ist
join Tupelreferenz beim Join i h Hohe der Indexstruktur auf Relation i
merge * n Mischen von n Tupeln restuples Anzahl der Ergebnistupel des Joins
receive Empfangen einer Nachricht jrs Grol3e pro Join-Ergebnistupel (Bytes)
send Senden einer Nachricht srs GrolRe pro Scan-Ergebnistupel (Bytes)
copy Kopieren eines Bytes von/in Hauptspeichier  bhlock Blockungsfaktor von Relation i

scan Tupel- bzw. Indexreferenz beim Scan buffer PuffergréRe pro PE (Seiten)
sort*n*log,n | Sortieren von n Tupeln nrPE Anzahl der involvierten PE

nettime | NetzUbertragungszeit pro Byte

mips CPU-Leistung pro PE io E/A-Verzbgerung pro Seite

Tabelle 2: Notation der Kostenabschéatzung.

3.2 Die parallele Verarbeitung von Scan-Anfragen

Im Falle eines unirelationalen Selektionsbefehls besteht die zugehdérige Datenbankanfrage im wesent-
lichen aus einem Scan-Operator, der die Selektion auf der entsprechenden Basisralagidhrt.

Der Grad an Intra-Operator-Parallelitéat wird durch die Datenverteilung statisch festgelegt, d.h., die
Anzahl der Scan-Ausfiihrungseinheiten entspricht im allgemeinen der Amz&tt; der Prozessor-
elemente, auf denen Partitionen der Relation allokiert sind (sofern einzelne PE - bei Ubereinstimmung
von Verteilattribut der Relation und Selektionsattribut der Anfrage - nicht von der Anfrage ausgenom-
men werden kénnen). Wir werden im folgenden betrachten, wie sich die AnzRE| der Scan-
Ausfuhrungseinheiten auf die Antwortzeit der Anfrage auswirkt.

Transaktionsverwaltungs-Overhead

Da wir uns hier v.a. auf Aspekte der Operatorparallelisierung konzentrieren, wollen wir eine einfache
Modellierung der Transaktionsverwaltungskosten wéhlen. Die BOT-Kosten setzen wir als konstanten
Anteil (bot) fest. Die EOT-Behandlung schlief3t die Ausflihrung des verteilten Zwei-Phasen-Commit-
Protokolls [Mohan et al. 1986, Ozsu und Valduriez 1991] ein, das allenAEE() betrifft, auf denen
Ausfihrungseinheiten der Anfrage bearbeitet wurden. Die dabei entstehenden Kommunikationsko-
sten berilcksichtigen wir explizit. Legt man die in [Mohan et al. 1986] vorgeschlagene Optimierung
zugrunde, bei der rein lesende Teilanfragen lediglich an der ersten Commit-Phase teilnehmen, so ist
fur die Scan-Anfrage nur eine Commit-Phase vonnéten. Die Verwaltungseinheit fordert alle beteilig-
ten PE auf, die erste Commit-Phase einzuleiten (Sperrfreigabe), und wartet auf die Bestéatigung der
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erfolgreichen Beendigung der verteilten Ausfihrungseinheiten, bevor die Transaktion endgultig be-
endet wird. Die Verwaltungseinheit sendet und empféangt sorRiE; Nachrichten. Das Senden und
Empfangen der Nachrichten in den verteilten Ausfiihrungseinheiten wird Gberlappt durch diese Akti-
vitaten in der Verwaltungseinheit, so dal’ die Nachrichtenkosten der Ausfihrungseinheiten nicht in
die Antwortzeit einflie3en. Die lokalen EOT-Kostenanteile fassen wir in einem konstanten Anteil
(eod) zusammen. Dieser Anteil umfal3t Kosten fiir lokales Logging sowie die Sperrfreigabe. Bei einer
CPU-Leistung vomipsMIPS pro PE ergibt sich folgende Bearbeitungszeit fir die Transaktionsver-
waltung:

(S1) TransManage= ( bot eot nrPE (send+ receiv)e)xmips
Verarbeitung des Scan-Operators

Die Eingaberelation des Scans sei atPE; Prozessorelemente verteilt. Fur die Initialisierung der
verteilten Scan-Ausfiihrungseinheiten auf der Relation fallt pro Ausfiihrungseinheit je eine Aktivie-
rungsnachricht an. In jedem PE, dem eine Ausflhrungseinheit eines Scans zugeordnet ist, wird die
Aktivierungsnachricht empfangen und die Ausfihrungseinheit initialisiecaf). Das Empfangen

der Aktivierungsnachrichten und das Initialisieren der Scans erfolgt in den Ausfiihrungseinheiten
(durch das sequentielle Senden der Aktivierungsnachrichten zeitversetzt) parallel. Damit ergibt sich
folgender Aufwand fur die Initialisierung der Scans:

(S2) InitScan= ( nrPEx send+iscan+ receivgx milps

Bei der Berechnung der Kosten der verteilten Scan-Bearbeitung (Gleichung S3) gehen wir davon aus,
dai3 die Tupelreferenzen eines Scans gleichmaRig auf die Ausfiihrungseinheiten verteilt sind :

Relationen-Scan

rkard; O, Scan, . .0 kard, Oy ¢
LhrPEH" mips Cblock x nrPEL" TS

0
ard; x sel scan . kard, x sel,
(S3) ProcScan= E Q(——nﬁ— + Ex ﬁ—p-; 10 x %m%x fina  geclusterter Index
0 ' !

%@rdi xseln 5+ nDxSCaN, ckard; x el :
nrPE;, U 0" mips O nrPg 0 'Ind  nicht-geclusterter Index

o

Generell sind die Kosten der Scan-Ausfuhrungseinheiten proportional zu der Anzahl der Tupel- bzw.
Indexreferenzen. Im Falle von Relationen-Scans mul3 in jeder Ausfiihrungseinheit jeweils die gesam-
te lokale Partition sequentiell durchlaufen werdear¢i/nrPE; Tupeln). Dabei werden - entsprechend

dem Blockungsfaktoblock der Relation - alle lokalen, d.h. genkard/(nrPE*block) Datenbank-

13



seiten referenziert. Die hierfir notwendigen E/A-Kosten schéatzen witonZieiteinheiten pro Seite

ab. Diese Konstante umfal3t sowohl den CPU-Overhead einer E/A-Operation als auch die E/A-Ver-
zogerungszeit (Plattenzugriffszeit, Ubertragungszeit und Kontroller-Belegungszeit). Die Wabhr-
scheinlichkeit, dal’ sich eine referenzierte Seite nicht bereits im Hauptspeicher befindet und von Platte
gelesen werden muf3 (Fehlseitenbedingung), betrage flatsehe unten). Kann eine Indexstruktur

fur den Zugriff genutzt werden, so werden - neben den Referenzen auf die Index-Struktur - lediglich
die das Selektionspréadikat erfillenden Tupeln referenziert. In jeder Scan-Ausfiihrungseinheit wird ein
Anteil vonse| der lokalen Tupeln als Treffer bestimmt. Im Falle einer Index-Struktur, die die Tupeln
nach dem Zugriffsattribut clustert (d.h. Tupel mit dem gleichen Attributwert in der selben physischen
Seite ablegt), gentigt ein einmaliger Durchlauf der Index-Struktur, d.h., jede Ebene wird einmal refe-
renziert. Sind die Datenseiten untereinander verkettet, so fallen keine weiteren Indexreferenzen an, so
daf die Index-Zugriffskosten proportional zur HdReler Indexstruktur sind. Liegt eine Clusterung

der Datenbankobjekte nach dem Zugriffsattribut vor, so missen led{gket *sel,)/(nrPE*block)
Datenbankseiten referenziert werden, wobei wir die Wahrscheinlichkeit einer Fehlseitenbedingung
mit f;,4 (Siehe unten) beschreibiérist der Index nicht geclustert, so muR in der Regel die unterste
Ebene der Indexstruktur vor jeder Tupelreferenz referenziert werden, da hier kein Verkettung der Da-
tenseiten untereinander genutzt werden kann. Auf3erdem wird im allgemeinen bei jeder Tupelreferenz
eine neue Datenbankseite referenziert, und es ist mit der Wahrscheinlighjeihe E/A-Operation
erforderlich. In diesem Fall sind dahg&gq*(kard;*sel,)/nrPE; E/A-Vorgange notwendig. Fur die
Wahrscheinlichkeit einer Fehlseitenbedingung verwenden wir folgende Abschéatzung:

1 falls buffer < kard/(block* nrPE;)
Relationen-Scan

rs

_.,
1
[y o

0 falls buffer >= kard/(block*nrPE)

nrPE; x bufferx bloclfD .
fina = 1—M|NE%L Kard 0 Indexunterstitzung
|

Aufgrund des sequentiellen Referenzierungsmusters des Relationen-Scans sind keine Treffer zu er-
warten s = 1), wenn diekard/(block* nrPE) Datenbankseiten derPE; lokalen Partitionen der Ba-
sisrelation nicht in die lokalen Puffebyffer Seitenrahmen) der PE passen. Sobald die lokalen
Partitionen im Puffer Platz finden, ist keine E/A erforderli€g € 0). Im Falle des indexunterstitzten
Datenzugriffes nehmen wir eine Gleichverteilung der Seitenreferenzen auf die Datenbankseiten an,
so dal3 die in Kapitel 2 vorgestellte Formel fir wahlfreie gleichverteilte Zugriffe zur Anwendung

8. Wir berticksichtigen an dieser Stelle keine E/A von Indexseiten, da Indexseiten aufgrund ihrer hohen Referen-
zierungshéufigkeit zumeist von der Pufferverwaltung im Hauptspeicher gehalten werden. Lediglich fur Blatt-In-
dexseiten ist ggf. E/A-Aufwand zu berlcksichtigen. Dies kann in analoger Weise zu den E/A-Kosten von
Datenobjekten geschehen.
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kommt. Die Gesamtanzahl der Datenbankseiten berechnet sich als Quotient aus Kardinalitat und
Blockungsfaktor der Relation.

Mischen der lokalen Scan-Ergebnisstrome

Nach erfolgter Bearbeitung der lokalen Scan-Ausfuhrungseinheiten missen die verteilten Ergebnis-
mengen gemischt werden. Dazu sendet jede Scan-Ausfuhrungseinheit ihre Treffertupeln in Verbin-
dung mit einer Quittungsmeldung an die Verwaltungseinheit. Bei einer Gesamtanzafarddsel,
Ergebnistupeln nehmen wikgrd*sel;)/nrPE Ergebnistupeln pro Scan-Ausfuhrungseinheit an. Jede
Ausfihrungseinheit sendet somit eine Nachricht und kopiert@iglfsel,)/nrPE; lokalen Treffertu-

peln der TupelgroRsrsvom Hauptspeicher in das Kommunikationsmedium, wobei pro Byte ein Ko-
pieraufwand vortopyInstruktionen berechnet wird:

send, copy, rkard; x sel x srs
mips mips U nrPE O

(S4) SendRes

Da die Ergebnisnachrichten unter Umstanden recht umfangreich sein kénnen, werden sie unter Um-
standen signifikant durch das Kommunikationsnetzwerk verzégert. Unterstellen wir eine hinreichend
groRe Bandbreite des Netzwerkes, die eine weitestgehend kollisionsfreie Ubertragung mehrerer
Nachrichten erlaubt, und dauert die Ubertragung eines Bytisné Zeiteinheiten, so wird jede der
(kard*sel*srsynrPE; Bytes grof3en Ergebnisnachrichten um folgende Dauer verzogert:

rkard; x sel x srs

(S5) Transmission= g ATPE 5% nettime

Die Verwaltungseinheit empfangt pro Ausfiihrungseinheit eine Nachricht und kopiekbadigsel,
Treffertupeln in den lokalen Hauptspeicher:

(56) ReceiveRes receive

xnrPE; + copy, kard, x sel x srs
mips

Die Ergebnisstrome werden schlief3lich mit linearem Aufwand gemischt, wobei dieser Aufwand nur
beinrPE; > 1 Ausfuhrungseinheiten berechnet wird:

merge

(87) MergeRes= kargx sej x ipS

Der Gesamtaufwand - gemessen in Zeiteinheiten - fir die Anfrage ergibt sich aus der Summe der Ko-
stenterme (S1) bis (S7). Aus diesen Termen wollen wir nun die gesuchten Koeffizienten der Kosten-
formel aus Kapitel 2 ermitteln.

9. In der Regel werden als Ubertragungsgranulat Pakete fester GréRe angeboten. Beispielsweise tibertragt das
Netzwerk der EDS-Maschine Datenpakete der Grof3e 128 Bytes (zzgl. Verwaltungsinformation) in 8 Mikrosekun-
den [Watson und Townsend 1991].
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Im allgemeinen Fall der parallelen Bearbeitung von Scan-Anfragen kommt die folgende Kostenfor-
mel zur Anwendung (vgl. Kapitel 2), die die Anfrageantwortzeit in Abhangigkeit von der Anzahl
nrPE; der Scan-Ausflihrungseinheiten beschreibt:

_ cxM . P
R(nrPE;) = a+ bxnrPE + nTPE, +iox nrPE, x f

Indexobjekte wollen wir im folgenden als hauptspeicherresident annehmen. Sind auch die Datenob-
jekte hauptspeicherresident, so gilt fiir die Wahrscheinlichile#iter Fehlseitenbedinguifrg0, so dafd

der letzte Term aus der Kostenformel herausfallt. Ist die Basisrelation auf Platten allokiert, so kbnnen
die oben ermittelten Wahrscheinlichkeiten fir Fehlseitenbedingufigandf;,4 - in Abhangigkeit

von der Zugriffsmethode - fifreingesetzt werden.

Die AnzahIM der Objektreferenzen pro Scan-Anfrage ist abhdngig von der Zugriffsmethode. In Ab-
hangigkeit von Zugriffsmethode und Anfrageselektivitéat ergeben sich folgende Wevte fur

g kard, Relationen-Scan
M = E kard; x sel geclusterter Index

ard, xsel x2 nicht-geclusterter Index

Fir die AnzahP der Seitenreferenzen gilt entsprechend folgende Unterscheidung:

o karg Relationen-Scan
B block
p = Kkard xse
Bi—'—J geclusterter Index
O block
0
[kard, xsel picht-geclusterter Index

Bringt man nun die Kostenterme der Gleichungen (S1) bis (S7) in die Form der obigen Kostenformel
R(m) so erhalt man fur die Koeffizienten a, b und c folgende Werte:

0
_ bot+ eot+ iscan+ receive sene copy kardse|xsrs) [ h; x scan
a = mips +B mips

o o kein Index

Index

, merge

a=a
mips

xkard; xsef  furnrPE > 1

b = 2xsend+ 2 xreceive
mips

Werden die verteilten Ergebnisstrome nur bei einer wirklichen Scan-Parallelisierung gemischt, so er-
gibt sich obige Unterscheidung zwischenPE; = 1 (sequentielle Bearbeitung) undPE; > 1 (paral-
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0 .
0 £2PY . nettimeix sel xsrs Relationen-Scan
E mips

_scan, g [gopy .

= —+ i o

mips B Chips nettime x srs geclusterter Index
U rcopy . srs
Rl P SN o= .

B Lmips nemm%x 2 nicht-geclusterter Index

lele Bearbeitung) Ausfihrungseinheiten fiir den Koeffizieaten
Im Zuge der Simulationsversuche in Kapitel 5 werden wir die Werte dieser Koeffizienten entspre-
chend der Parametrisierung des Simulationssystems errechnen und die Kostenformel validieren.

3.3 Die parallele Verarbeitung von Join-Anfragen

Join-Anfragen, die zwei Basisrelationen zu einer Ergebnismenge verknipfen, enthalten neben dem ei-
gentlichen Join-Operator zwei Scan-Operatoren, die die Eingabestrome des Joins generieren. Grund-
satzlich sind alle drei Basisoperatoren parallelisierbar. Im Hinblick auf eine isolierte Betrachtung der
Parallelisierung des Join-Operators gehen wir im folgenden von einer konstanten Datenverteilung
aus, so dal der Scan-Aufwand der Anfragen konstant bleibt. Wir untersuchen, wie sich dierAnzahl
der Join-Ausfihrungseinheiten auf die Antwortzeit von Join-Anfragen auswirkt.

Transaktionsverwaltungs-Overhead

Fur den Overhead der Transaktionsverwaltung ergeben sich gegentber unirelationalen Anfragen kei-
ne Unterschiede, da es sich in beiden Fallen um rein lesende Transaktionen handelt. Wir kbnnen den
KostenternmlransManagesomit fur Join-Anfragen Ubernehmen:

(J1) TransManage= ( bot eot nrPE( serd rece))/e—milps

Die Transaktionsverwaltung schlief3t alilPE Prozessorelemente ein, auf denen Ausfihrungseinhei-
ten von Scan-und Join-Operatoren der Anfrage bearbeitet wurden.

Verarbeitung der Scan-Operatoren

Die beiden Eingaberelationen des Joins seiem&aRE; bzw.nrPE, Prozessorelemente verteilt. Fuir

die Initialisierung der verteilten Scan-Ausfiihrungseinheiten auf den beiden Relationen féllt pro Aus-
fuhrungseinheit und Relation je eine Aktivierungsnachricht an. In jedem PE, dem eine Ausfuhrungs-
einheit eines Scans zugeordnet ist, wird die Aktivierungsnachricht empfangen und die
Ausfuihrungseinheit initialisiertigcan. Damit ergibt sich folgender Aufwand fir die Initialisierung

der Scans:

(J2) InitScan = (( nrPE +nrPE,) x send+iscan+ receivgx

mips

Bei der Berechnung der Kosten der verteilten Scan-Bearbeitung missen wir beachten, in welcher
Weise die Scan-Ausfuhrungseinheiten den PE zugeordnet sind. Wir wollen hier vereinfachend anneh-

17



men, dafd beiden Scans entweder dieselben PE zugeordnet sind, oder, daf3 die PE-Mengen der Scans
disjunkt sind. Im ersten Fall fihren diejenigen PE, denen die Scans zugeordnet sind, jeweils beide
Scans aus. Unterstellen wir, daf3 echte Parallelverarbeitung nur auf verschiedenen PE mdglich ist, so
errechnen sich die Scan-Kosten aus der Summe der Kosten beider Scan-AusfiihrungsElnheiten
Werden die Scans auf disjunkten PE ausgefihrt, so ist der teurere der beiden Scans kostenbestimmend
(Gleichung J3). Die Scan-KosteBcan errechnen sich jeweils entsprechend der Kostenformel
ProcScan(Gleichung S3) der parallelen Scan-Bearbeitung, wobei die Annategr Scan-Ausfih-
rungseinheitemrPE; bzw.nrPE, betragt.

Scan +Scan, ~ Relationen auf denselben PE allokiert

a
(J3) ProcScan= [ ) o _
CMAX(Scan,Scan) Relationen auf disjunkten PE allokiert

Umverteilung der temporéaren Relationen

Die Ausgabestrome (temporare Relationen) der Scan-Ausfuhrungseinheiten missen im allgemeinen
gemal der Anzahl und Auswahl der Join-Prozessoren umverteilt werden. Bei der Berechnung der
Umverteilungskosten behandeln wir in unserem Modell alle Nachrichten (insbesondere auch lokale
Nachrichter?) so, als wiirden sie tiber das Kommunikationsnetzwerk geschickt werden. Daher liegen
die von uns abgeschatzten Kosten geringflgig hoher als die tatséchlich entstehenden Kosten. Der
Aufwand fur das Verschicken der temporaren Relationen ist davon abhangig, wie die Scan-Aus-
fuhrungseinheiten den Prozessorelementen zugeordnet sind. Wiederum unter der Annahme identi-
scher bzw. disjunkter PE der Ausflihrungseinheiten beider Scans berechnet sich der
Umverteilungsaufwand aus der Summe der Umverteilungskosten beider Ausgabestréme bzw. den
Kosten der teureren Umverteilung (Gleichung J4). Jedes PE, dem eine Scan-Ausfihrungseinheit zu-

[MAX(Seng,Send) Relationen auf disjunkten PE allokiert

J4) SendTempRet [ . ;
O Send+Send Relationen auf denselben PE allokiert
wobei
kard. x sel xts kard. x sel xts
Send = send)< + copy, i | |+ nettimex i | |

mips mips nrPE; nrPE xm
DOoO00000000 OO00000000000

Kopierkosten Ubertragungsdauer

10. Im Falle eng gekoppelter Multiprozessoren als Prozessorelemente innerhalb des Shared-Nothing-Systems
koénnten die beiden Ausfihrungseinheiten der Scans innerhalb der PE echt parallel verarbeitet werden. Die Kosten
entsprachen dann dem zweiten Fall obiger Unterscheidung.

11. Als lokale Nachrichten werden Nachrichten bezeichnet, die nicht Giber das Kommunikationsnetz geschickt,
sondern an einen Operator innerhalb desselben PE weitergegeben werden.
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geordnetist, generierti.a. entsprechend der Anzahl der Join-Ausfiihrungseinheiten m Ausgabestrome,
d.h., jede Scan-Ausfuhrungseinheit semd@&tachrichten. Die Grol3e der lokalen Treffermenge einer
jeden Scan-Ausfuhrungseinheit betrékard*sel)/nrPE Tupeln, so daf} jede Ausfuhrungseinheit
(kard*sel*ts;)/nrPE, Bytes vom Hauptspeicher in die Ergebnisnachricht kopieren muf3. Die Kopier-
kosten betragenopylnstruktionen pro Byte. Da sich der Ergebnisstrom mflachrichten aufteilt,

ist jede einzelne Nachriclfkard*sel*ts;)/(nrPE*m) Bytes lang. Die Ubertragung der Nachrichten
nimmt (wiederum unter der Annahme einer kollisionsfreien UbertragnatiimeZeiteinheiten pro

Byte in Anspruch.

Neben dem Aufwand fir das Versenden der temporaren Relationen fallen in den Join-Ausfiihrungs-
einheiten Kosten fir das Empfangen der temporaren Relationen an. Hier errechnet sich der Aufwand
aus der Summe fur das Empfangen beider temporarer Relationen. Der Aufwand fir das Empfangen

) receive copy d<l':1rd1><s,e|1><ts1+kard2><selz><tsZD
(J5) ReceiveTempRet “mips x (nrPE; + anE2)+_mipsxD p 0

einer temporéaren Relation errechnet sich aus der Anzahl der Eingabenachrichten und der Gro3e der
Eingabemengen. In jeder Join-Ausfihrungseinheit treffen ebensoviele Nachrichten ein, wie Prozes-
sorelemente die betreffenden Eingaberelationen hattgPE(). Jede dem Ausfuhrungseinheiten
empfangt dabei/m aller kard;*sel; + kard,*sel, Eingabetupeln, so dal? jewe(lkard;*sel,*ts; +
kard,*sel,*ts,)/m Bytes in die lokalen Hauptspeicher jeder Ausfiihrungseinheit zu kopieren sind.

Lokale Join-Verarbeitung

Analog zur Initialisierung der Scan-Ausfiihrungseinheiten miissen auch die Join-Ausfihrungseinhei-
ten von der Verwaltungseinheit initialisiert werden. Dazu sendet die Verwaltungseinheit je eine Ak-
tivierungsnachricht zu jedem PE, dem eine Join-Ausfihrungseinheit zugeordnet werden soll. Dort
wird jeweils diese Aktivierungsnachricht empfangen und ein lokaler Join-Operator initialisiert. Hier-
aus ergibt sich folgende Abschatzung fir den Initialisierungsaufwand:

(J6) InitJoin = (mx send+ receiveijoin) x 1
mips

Ist die Umverteilung der temporaren Relationen erfolgt, respektive liegen in einer Join-Ausfuhrungs-
einheit alle Eingabetupeln vor, so kann mit der eigentlichen Join-Verarbeitung begonnen werden. Im
Falle der von uns angenommenen lokalen Sort-Merge-Strategie beginnt die Join-Ausfihrung mit dem
Sortieren der eintreffenden Tupeln beider Relationen nach dem Join-Attribut (Gleichung J7). Flr das
Sortieren ist ein Aufwand vomlog(n) in Abh&ngigkeit von der Tupelanzahnlonndten.

Nach erfolgter Sortierung werden Scans auf beiden Eingaberelationen eréffnet, die durch geeignetes
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(J7) SortinputStreams=  Soyt Sort,

wobei _ sort  rkargixsely - ckard xsefp i=12
Sorg = mips 0 m o9 m

Fortschalten fiir jeden Wert des Join-Attributes die zugehdrigen Tupeln Héf@wi einem 1:n- Join
genigt ein einmaliges Referenzieren jedes Tupels, bei einem m:n- Join missen fir jeden Join-Attri-
butwert die n Tupeln der zweiten Relation m-fach referenziert werden. In jedem Fall ist der Aufwand
fur diesen Teilschritt in Abhangigkeit von der Anzahl beteiligter Tupeln linear. Fur unsere Zwecke
nehmen wir einen 1:n-Join an, so daf3 wir folgende Abschatzung fur die Scans auf den beiden Einga-
berelationen erhalten:

L kard,xsebn joi
J8 in = f@rds xse 2 X S€5n, join
(J8) ProcJoin = 5 = + = 0% mips

Mischen der lokalen Join-Ergebnisstréme

Nach erfolgter Bearbeitung der lokalen Join-Ausflihrungseinheiten mussen die verteilten Ergebnis-
mengen gemischt werden. Dazu sendet jede Join-Ausfiihrungseinheit ihre Treffertupeln an die Ver-
waltungseinheit. Bei einer Gesamtanzahl westuplesErgebnistupeln nehmen wiestuples / m
Ergebnistupeln pro Join-Ausfihrungseinheit an. Bei einer TupelgroRgs/éillt der in Gleichung

J9 beschriebene Kopieraufwand pro Join-Ausfiihrungseinheit, und-tseethe Empfangsaufwand in

der Verwaltungseinheit an.
se_nd + copy, restuples< jrs . [feceive - copy, restuples< jrs
mips mips m mips mips
[ OOoOooOooOoOood OOoooonOon.o OoOOooooOooOoono
Sende- und Kopieraufwand pro Empfangs- und Kopieraufwand der
Join-Ausfuhrungseinheit Verwaltungseinheit

(Jg) SendRes

Die Ubertragungszeit der jewe{leestuples*jrs)/mBytes groRen Nachrichten nimmt dabei

restuplesx jrs

(J10) Transmission= nettime —

Zeiteinheiten in Anspruch. Wurde der Join viar> 1 Ausfihrungseinheiten bearbeitet, nehmen wir

12. Die Tupeln der Join-Eingabestrome wurden nach deren Umverteilung zu den Join-Ausfiihrungseinheiten in
die lokalen Hauptspeicher kopiert (s.0.). Wir wollen fur unser Kostenmodell vereinfachend annehmen, daf alle
Eingabetupeln resident im Hauptspeicher verfiigbar sind und keinerlei E/A im Rahmen der Join-Verarbeitung an-
fallt.
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fur das Mischen der Ergebnistupeln schliel3lich folgenden linearen Aufwand an:

merge

(J11) MergeRes= restuples——= mips

Der Gesamtaufwand - gemessen in Zeiteinheiten - fur die Anfrage ergibt sich aus der Summe der Ko-

stenterme (J1) bis (J11). Auch hier kbnnen wir nun die gesuchten Koeffizienten der Kostenformel aus
Kapitel 2 ermitteln.

Im allgemeinen Fall der parallelen Bearbeitung von Join-Anfragen kommt die folgende Kostenformel
zur Anwendung (vgl. Kapitel 2):

M M M
R(m) = a+bx m+clxﬁl+czxﬁ+d X—X|OgBM1D+d x—x|ogg\:|n2%

Die AnzahlM; der Objektreferenzen pro Join-Anfrage berechnet sich aus der Selektivitat der Scan-
Operationen sowie der Kardinalitét der Eingaberelationen:

M; = kard; x sel

Bringt man nun die Kostenterme der Gleichungen (J1) bis (J11) in die Form der obigen Kostenformel
R(m) so erhalt man fir die Koeffizienten a, b, ¢ und d folgende Werte:

kard, x set x ts -
copy 1 1, feceive +
mipsx PE x (nrPE; + nrPE,)

hooooooboo P88 ooooooooo

a = TransManage InitScafn ProcScan

konstante Anteile auSend undReceiveTempRel

Umerge

receivet ijoin  send COpyxrestupIeyjrs+ ETPS

x restuples m>1

+ DEIEIEPEIEIEI mlﬁ%lirlnlﬁ)ls_‘l[][l[![l[][l[] O
konstante Anteile aus oooooooooon m=1
InitJoin und SendRes Merge-Kosten

b = 2 xsend+ receive
mips

ioi ts
LORYx 1 +10 L xnettime
mips mips nrPE
Loboo omooooooo

variabler Anteil aus variabler Anteil aus

Ci =

ReceiveTempRel Send
= pibbis, + Je SRRxirs Xk + peimer st k,
Elﬂjl%EID mips EIEP&DEIDEI

variabler Anteilaus  variable Anteile auSendRes
ReceiveTempRel und Transmission

_ sort

dp = dp mips
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Dabei wurde angenommen, daf3 die beiden Basisrelationen auf disjunkten Prozessorelementen allo-
kiert sind und dal3 der Scan auf Relation 1 mindestens so hohe Verarbeitungs- und Sendekosten ver-
ursacht wie der Scan auf Relation 2 (vgl. Gleichungen J3 und J4). Fir den Koeffiziensen
bezlglich des Merge-Aufwands der Ergebnistupeln zu unterscheiden, ob der Join sequentig]l (

oder parallel fn > 1) verarbeitet wird. Der Merge-Aufwand fallt nur bmi> 1 Join-Ausfihrungsein-

heiten an. Die Anzahl der Ergebnistupetagtuple$ wurde zur Berechnung der Koeffizienterals

ein Vielfaches der Eingabetupeln von Relation 2 abgeschékar(,*sel,).

Im Zuge der Simulationsversuche in Kapitel 5 werden wir die Werte dieser Koeffizienten errechnen
und die Kostenformel der parallelen Join-Verarbeitung validieren.

4 Simulationsmodell

Fur Leistungsanalysen der parallelen Anfragebearbeitung haben wir in einem umfassenden Simulati-
onsmodell ein generisches Shared-Nothing-System hinsichtlich seiner Architektur und seiner Verar-
beitungskonzepte modelliert. Das System wurde mit Hilfe des Simulationswerkedg[Livny

1989] implementiert.

In vorhergehenden Simulationsstudien ([Marek und Rahm 1992] und [Marek und Rahm 1993]) wurde
bereits darauf verwiesen, daf das Simulationssystem das Verhalten realer Systeme hinreichend gut
annahert, so dafd wir von einer korrekten Modellierung des Simulationsansatzes ausgehen kénnen. Da
uns erst die Ubereinstimmung des Simulationsansatzes mit realen Systemen die Legitimation verleiht,
das vorliegende Kostenmodell mit Hilfe des Simulationssystems - stellvertretend fur ein reales Sy-
stem - zu validieren, wollen wir den Aspekt der korrekten Systemmodellierung am Ende dieses Ka-
pitels genauer betrachten (Kapitel 4.3).

Das Simulationssystem besteht aus den wesentlichen Komponenten der Lasterzeugung, -verteilung
und -verarbeitung (Bild 4). Die Lasterzeugung simuliert Benutzerterminals und generiert Benutzer-
anfragen, die von der Lastverteilungskomponente auf die Prozessorelemente des Verarbeitungssy-
stems verteilt werden. Im folgenden stellen wir diese Komponenten im Uberblick vor.

4.1 Lastgenerierung und -verteilung

Datenbankmodell

Das von uns zugrunde gelegte Datenbankmodell unterstitzt vier Objektgranularitédten: Datenbank,
Partitionen, Seiten und DB-Objekte (Tupel). Die Datenbank besteht aus einer Menge von Partitionen,
welche z.B. Relationen, Relationenfragmente oder Indexstrukturen reprasentieren kénnen. Eine Par-
tition besteht aus einer Menge von Seiten, die jeweils eine bestimmt Anzahl von Tupeln enthalten.
Fir jede Relation kann eine geclusterte oder nicht-geclusterte Indexstruktur definiert werden.

Wir unterstitzen eine horizontale Datenverteilung von Partitionen (Relationen und Indexstrukturen)
auf der Objektebene. Definiert wird die Datenverteilung mit Hilfe einer relativen Verteiltabelle, die
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Bild 4:  Grobaufbau des Simulationssystems.

far jede Partition Pund jedes Prozessorelement 8&iniert, welcher Anteil von Rauf PE allokiert

ist. Dieser Ansatz modelliert eine Datenverteilung basierend auf Wertebereichen von Attributen
(Range Partitioningund unterstutzt sowohl die Verteilung einer Partition auf alle Rl Decluste-

ring) als auch auf eine Teilmenge der PRrtial Declustering [Ozsu und Valduriez 1991].

Lastmodell

Unser Simulationsmodell unterstiitzt heterogene, d.h. aus mehreren verschiedenen Transaktions-
bzw. Anfragetypen zusammengesetzte Anwendungslasten. Transaktionstypen kénnen sich in der
Struktur ihrer Operatorbdume, referenzierten Relationen, Selektionspradikaten etc. unterscheiden. In
diesem Bericht betrachten wir unirelationale Anfragen sowie Join-Anfragen auf zwei Relationen.
Beiden Anfragetypen ist gemeinsam, daf3 sie jeweils nur einen einzigen DML-Befehl (Selektionsope-
ration) enthalten.

Fir die Anfragegenerierung legen wir das in Kapitel 3.1 vorgestellte Lastprofil zugrunde. Die Basis-
operatoren werden zu Operatorbdumen zusammengefligt, die unirelationale Anfragen bzw. 2-Wege-
Joins beschreiben. Fiir die Zuordnung von Operatorausfihrungseinheiten zu Prozessorelementen ste-
hen verschiedene Strategien zur Verfugung. Fur Scan-Operatoren erfolgt die PE-Zuordnung stets in
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Abhéangigkeit von der Datenverteilung der referenzierten Relationen. Fiur die PE-Zuordnung zu Join-
Ausfuihrungseinheiten stehen diverse statische und dynamische Strategien zur Verfiigung (z.B. wahl-
frei oder basierend auf der CPU-Auslastung) [Rahm und Marek 1993].

Lastverteilung

Generell ist zwischen zwei verschiedenen Ebenen der Lastverteilung zu unterscheiden. Zunéchst ist
jede neu eintreffende Anfrage einem Prozessorelement zuzuteilen, das die Koordination der (verteil-
ten) Verarbeitung dieser Anfrage Gibernimmt. Diese Strategie bestimmt die Zuordnung der Verwal-
tungseinheiten zu PE. Als Verteilungsstrategie ganzer Anfragen bietet unser System verschiedene
Alternativen wie z.b. wahlfreie Zuordnung oder Routing-Tabéffebie zweite Ebene der Lastver-
teilung bezieht sich auf die Zuordnung von Ausfiihrungseinheiten zu PE (siehe oben).

4.2 Lastverarbeitung

Die Lastverarbeitungskomponente modelliert die Verarbeitung von Benutzeranfragen und Transak-
tionen in einem Shared-Nothing-System mit einer (beliebigen) Anzahl von Prozessorelementen, die
tber ein Kommunikationsnetzwerk miteinander verbunden sind. Jedes PE hat Zugriff auf private Da-
tenbank- und Log-Dateien, allokiert auf externen Speichermedien (Platten). Intern wird jedes PE re-
prasentiert durch einen Transaktionsverwalter, eine Anfrageverarbeitungskomponente (Query
Processing System), eine Pufferverwaltung, eine Sperrverwaltung, eine Kommunikationsverwaltung
sowie einen CPU-Server (Bild 4).

Der Transaktionsverwalter kontrolliert die (verteilte) Ausfiihrung von Transaktionen. Die Anfrage-
verarbeitungskomponente modelliert relationale Basisoperatoren (Sort, Scan und Join) sowie die Me-
taoperatoreMerge undSplit zur Unterstlitzung von Intra-Query-Parallelitat.

Die Verarbeitung einer Transaktion beginnt mit der Bearbeitung des Transaktionsinitialisierungs-
Overheads. Bei der eigentlichen Anfragebearbeitung werden die in den relationalen Anfragebaumen
enthaltenen Operatoren bearbeitet. Prinzipiell verarbeiten die relationalen Operatoren lokale Einga-
bestrome (Relationenfragmente, Zwischenresultate) und produzieren Ausgabestrome. In die Commit-
Behandlung der Transaktionen werden alle PE einbezogen, die bei der Bearbeitung der betreffenden
Transaktion mitgewirkt haben. Hierzu haben ein Zwei-Phasen-Commit-Protokoll mit der in [Mohan

et al. 1986] vorgeschlagenen Optimierung fur reine Lese-Ausfiihrungseinheiten implementiert.

CPU-ANnforderungen der Transaktionen werden durch je einen CPU-Server pro PE bedient. Die mitt-
lere Anzahl von Instruktionen pro Anforderung kann fiir verschiedene Anforderungstypen separat de-
finiert werden. Damit eine realitdtsnahe Modellierung der Anfragekosten gewéhrleistet ist, wird CPU-
Aufwand flr alle wesentlichen Schritte der Anfragebearbeitung angefordert, insbesondere flir Trans-
aktionsinitialisierung, Objektzugriffe im Hauptspeicher (z.B. fur den Vergleich von Attributwerten,

13. Eine Routing-Tabelle spezifiziert fiir jeden Transaktionstym@ Prozessorelement Pelcher Anteil der
Transaktionen vom Typ; PE zugeteilt wird.

24



fur das Sortieren temporarer Relationen etc.), E/A-Overhead, Kommunikations-Overhead und Com-
mit-Verarbeitung.

Datenbankpatrtitionen kdnnen (zur Simulation von Hauptspeicher-Datenbanken) resident im Haupt-
speicher gehalten, oder auf Platten allokiert werden. Platten und Platten-Kontroller wurden explizit
als Server modelliert, so daf? im E/A-System auftretende Wartezeiten bertcksichtigt werden. Der Zu-
griff auf die Daten erfolgt Uber die Pufferverwaltung, die die DB-Seiten im Hauptspeicher auf Anfor-
derung bereitstellt. Als Seitenersetzungsstrategie innerhalb der Hauptspeicher wird LRU (Least
Recently Used) verwendet.

Die Kommunikation bei der Transaktionsverarbeitung erfolgt Giber das Kommunikationsnetzwerk,
das als Basisfunktion die Ubermittlung von Datenpaketen fester GroRRe anbietet.

4.3 Validierung des Simulationssystems gegen reale Shared-Nothing-Systeme

In vorhergehenden Simulationsstudien konnte ein qualitativ gleichwertiges Verhalten des Simula-

tionssystems zu realen Systemen fir unterschiedliche Lasten beobachtet werden. Die Ubereinstim-
mungen bezogen sich auf die beiden Leistungsziele Antwortzeit und Durchsatz (Transaktionen pro
Sekunde).

Durchsatzversuche mit OLTP-Lasten:

Im Rahmen von Durchsatzversuchen zu Online Transaction Processing (OLTP) diente in unserem
Simulationsversuchen die Debit-Credit-Transaktionslast [Gray 1991] als Grundlage. Diese Last kon-
stituiert den Standard-Benchmark fir OLTP-Anwendungen [Rahm 1993b]. In [Marek und Rahm
1992] wurde fir ein Shared-Nothing-System eine lineare Durchsatzsteigerung fiir Debit-Credit-
Transaktionen mit der Anzahl der Prozessorelemente gezeigt. Tandem demonstrierte eine gleichsam
lineare Leistungscharakteristik (wenngleich auf einem niedrigeren Durchsatzniveau) fur Debit-
Credit-Transaktionen unter NonStop SQL [The Tandem Database Group 1988]. Angesichts der De-
bit-Credit-Leistungsvorhersagen fur den Shared-Nothing-Prototypen EDS - [Watson und Townsend
1991] prognostiziert 12.000 Transaktionen pro Sekunde bei 256 Rechnerknoten und 30% Auslastung
- erscheint auch das von uns auf simulativem Wege ermittelte Leistungsniveau (10.000 Transaktionen
pro Sekunde bei 64 PE und 90% Auslastung) realistisch.

Antwortzeitversuche mit relationalen Lasten:

Wichtiger fur die vorliegende Arbeit sind Antwortzeitversuche zur parallelen Bearbeitung von rela-
tionalen Anfragen. In [Marek und Rahm 1992] wurden Versuche zur Parallelisierung von Scan-An-
fragen durchgefihrt. Insbesondere wurde die Effektivitdt der Parallelisierung in Abh&ngigkeit von
den EinfluBgroRen Zugriffsmethode und Anfrageselektivtat betrachtet. Das beobachtete Verhalten
deckt sich weitestgehend mit Ergebnissen von Messungen an dem (plattenbasierten) Shared-Nothing-
System Gamma [DeWitt et al. 1990]. Die Gemeinsamkeiten zwischen unserem Simulationsansatz
und den in Gamma gemessenen Werten beziehen sich u.a. auf den Antwortzeit-Speedup und das re-
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lative Antwortzeitverhalten von parallel bearbeiteten Scan-Anfragen beim Zugriff mit verschiedenen
Zugriffsmethoden und Selektivitaten. Abweichungen sind in den absoluten Antwortzeitergebnissen
gegeben - die absoluten Abweichungen sind jedoch ausschlieflich eine Frage der Parametrisierung
des Simulationssystems.

Speziell fur die vorliegende Arbeit haben wir zur Validierung des Simulationssystems weitere Ver-
gleichssimulationen zu einem realen System durchgefiihrt. Bild 5 zeigt einen Antwortzeitvergleich

m PRIMSA/DB
——  Simulationssystem

10.000 50.000 100 .000 400.000

Relationenkardinalitat [Tupeln]:

1000.0[TTTrTITITI TTT] TTTITTT T TITT T [TTTT THT T[T T T T TTT1
. | 1400.0—
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Bild 5:  Scan-Anfragen: Vergleich zwischen PRISMA/DB und dem Simulations-
system.

der parallelen Bearbeitung von Scan-Anfragen zwischen dem hauptspeicherbasierten Shared-Not-
hing-Prototypen PRISMA/DB [Wilschut et al. 1992] und unserem Simulationssystem. Der Datenzu-
griff erfolgt in dieser Versuchsreihe ohne Indexunterstitzung. Variiert wurde die Kardinalitat der
Eingaberelation zwischen 10.000 und 400.000 Tupeln. Die Ergebnismenge der Scans umfal3t jeweils
1% der Tupeln der Relationen. Wir erkennen, dal} sich das Verhalten von PRISMA/DB - inshesondere
in quantitativer Hinsicht - durch unseren Simulationsansatz recht gut ann&hern laf3t. Wir dirfen daher
annehmen, dal} unser Simulationssystem die parallele Bearbeitung von Scan-Anfragen in Shared-
Nothing-Systemen hinreichend genau modelliert.

Zur Validierung der im Simulationssystem modellierten hash-basierten Join-Strategie sei der folgen-
de Vergleich des Simulationssystems mit dem plattenbasierten Shared-Nothing-Prototypen Gamma
[DeWitt et al. 1990] angefiihrt (Bild 6). Es werden jeweils zwei Falle betrachtet, die sich darin unter-
scheiden, ob die Eingaberelationen nach dem Join-Attribut partitioniert sind oder nicht. Bei einer Par-
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Gamma [DeWitt et al. 1990] Simulationssystem

Relationenpartitionierung:
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Join-Ausfuhrungseinheiten Join-Ausfiihrungseinheiten

Bild 6: Hash-basierte, parallele Join-Verarbeitung: Vergleich zwischen Gamma und dem
Simulationssystem.

titionierung der Relationen ist keine Datenumverteilung notwendig; im anderen Fall missen beide
Relationen mit Hilfe einer auf dem Join-Attribut anzuwendenden Hash-Funktion auf die Join-Aus-
fuhrungseinheiten umverteilt werden. Unterschiede zwischen unseren simulierten und den in Gamma
gemessenen Ergebnissen sind auch hier lediglich quantitativer Natur. Die absoluten Antwortzeitun-
terschiede (ca. Faktor 14) sind durch das voneinander abweichende Mengengerust der Join-Untersu-
chungen zu erklaren. Bei den Gamma-Messungen nahmen 1.100.000 Tupeln, bei unseren
Simulationen nur 110.000 Tupeln am Verbund teil (Faktorli(BowohI bei Gamma, als auch bei
unseren Simulationen wurde jedoch das gleiche relative Antwortzeitverhalten der beiden Join-Vari-
anten untereinander beobachtet und beinahe linearer Speedup in allen Fallen erzielt. Der lineare Spee-
dup ist zum Teil durch die hohe Anzahl von Tupelreferenzen der Joins, vor allem aber durch den
hohen E/A-Aufwand bei der Join-Berechnung bedingt [Marek und Rahm 1993]. Die qualitativen
Ubereinstimmungen zwischen den in Gamma gemessenen und den von uns simulierten Antwortzei-
ten deutet auf eine korrekte Modellierung sowohl der hash-basierten Join-Strategie als auch der an-
fallenden E/A-Kosten hin.

Insgesamt bietet das Simulationssystem somit eine hinreichend genaue Ann&herung an das Verhalten
realer Systeme bei der parallelen Anfragebearbeitung, so dal® wir uns bei der nun folgenden Validie-
rung des Kostenmodelles auf unser Simulationssystem - stellvertretend fur ein reales System - bezie-
hen dirfen.

14. In dieser GroRRenordnung (Verbundoperation mit mehr als 1.000.000 Tupeln) stdf3t das Simulationssystem an
seine Grenzen. Die Simulationen werden sehr platz- und zeitaufwendig, so daf wir uns auf einfachere Konfigura-
tionen beschranken.
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5 Validierung des Kostenmodells paralleler Anfragebearbeitung

In diesem Kapitel untersuchen wir das Leistungsverhalten der parallelen Verarbeitung von unirelatio-

nalen Anfragen und 2-Wege-Joins. Unser Ziel ist es zu Uberprifen, wie gut das entwickelte Kosten-
modell das beobachtete Leistungsverhalten annéhert. Wir geben in Kapitel 5.1 einen Uberblick tiber
die Parametrisierung des Shared-Nothing-Modelles und der Datenbankanfragen. Aus den Simulati-
onsparametern berechnen wir die Koeffizienten der Kostenformeln fir Scan- und Join-Anfragen und

prasentieren schliellich in den Kapiteln 5.2 und 5.3 die Ergebnisse der durchgefiihrten Simulations-
versuche.

5.1 Parametrisierung der Simulationsversuche

Tabelle 3 fal3t die wesentlichen Einstellungen der Datenbank- sowie der Anfrage- und Systempara-
meter zusammen. Die meisten Parameter sind selbsterklarend; einige werden wir bei der Diskussion
der Ergebnisse erlautern. Die unirelationalen Anfragen fuhren je einen Scan auf der Eingaberelation
C (250.000 Tupeln) durch. Wir untersuchen, wie sich der Parallelisierungsgrad des Scan-Operators
auf die Anfrageantwortzeit in Abhangigkeit von der Anfrageselektivitat, der Zugriffsmethode sowie
dem Speichermedium (Hauptspeicher bzw. Platte) auswirkt. Dazu variieren wir die Datenverteilung
von Relation C in den Versuchen mit unirelationalen Anfragen zwischen 1 und 40 PE. Wir verglei-
chen den sequentiellen Zugriff (Relationen-Scan) mit einem Index-unterstitzten Zugriff. Fir jede lo-
kale Datenpartition nehmen wir einen B*-Baum mit je zwei Ebenen an. Wir untersuchen sowohl nach
dem Zugriffsattribut geclusterte, als auch nach einem anderen als dem Zugriffsattribut geclusterte Zu-
griffstrukturen.

Wir betrachten hier Anfragen, die auf dem Anfrageprofil und dem Datenbankschema des Wisconsin-
Benchmarks basieren [Gray 1991]. Dieser Benchmark wurde haufig fur Leistungsanalysen paralleler
Datenbanksysteme herangezogen [Englert et al. 1990, DeWitt et al. 1990, Wilschut et al. 1992]. Die
Join-Anfragen in diesem Bericht entsprechen weitgehendodl@hBprime Anfrage des Wisconsin
Benchmarks. Jede Anfrage fiihrt Scans (in Verbindung mit Selektionen) auf den beiden Eingaberela-
tionen A und B durch und verknipft deren Ausgabestrome mit Hilfe des Joins. Relation A enthalt 1
Million Tupeln, Relation B 250.000 Tupeln. Entsprechend der Scharfe der Selektionspradikate wah-
len die Selektionen auf den Relationen A und B bei Ausfuihrung der Scans jeweils einen vorgegebenen
Anteil (Selektionsfaktor) der Eingabetupeln aus, der die Ergebnismenge der Scans bildet. Beide Se-
lektionen werden beim Datenzugriff durch eine Indexstrukur (B*-Baum), geclustert nach dem Join-
Attribut, unterstitzt. Die Ergebnismenge des Joins hat die gleiche Grdl3e wie die Ausgabemenge des
Scan auf Relation B. Die Selektivitatsfaktoren wurden einheitlich fiir beide Eingaberelationen zwi-
schen 0.1% und 10% variiert, so dalR die Ergebnismenge zwischen 250 und 25.000 Tupeln umfaf3t.
Die Anzahl der Join-Ausfuhrungseinheiten bzw. Join-Prozessoren wurde zwischen 1 und 40 variiert.
Die Zuordnung der Join-Ausfuhrungseinheiten zu PE erfolgt, ebenso wie die Zuordnung neu eintref-
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Plattengeréate
Kontroller-Belegungszeit
Ubertragungsze:it pro Seite
mittl. Plattenzugriffszeit

Kommunikationsnetzwerk:
Paketgroe
mittlere Ubertragungszeit

1 ms (pro Seite)
0.4 ms
15 ms

128 Bytes
8 Mikrosekunden

Scan-Ausfuhrungseinheiten
Join-Anfragen:
Zugriffsmethode

Sortierung nach dem Join-Attril

Scan-Selektivitat

Anzahl der Ergebnistupeln
Grol3e pro Ergebnistupel
Join-Ausflihrungseinheiten
Scan-Ausfuhrungseinheiten
Ankunftsrate
Anfragezuordnung zu PE

Systemkonfiguration | Parameterwertg Datenbank/Anfragen Parameterwerte
Anzahl PE 40 Relation A: (200MB)
CPU-Leistung 20 MIPS Anzahl Tupeln 1.000.000

TupelgrélRe 200 Bytes
Mittl. Anzahl Instruktionen: Tupeln pro Seite 40
BOT 25000 Indextyp (geclust.) B-Baum
EOT 25000 Hoéhe der Indexstruktur 2
Initialisierung von Scan-/ und Speichermedium Hauptspeicher/Platte
Join-Ausfiihrungseinheiten | 25000 PE-Zuordnung 32 PE (1..32)
E/A 3000 Relation B: (50MB)
Nachricht Senden 5000 Anzahl Tupeln 250.000
Nachricht empfangen 10000 TupelgréRe 200 Bytes
Kopieren einer 8 KByte Tupeln pro Seite 40
Nachricht in Hauptspeicher| 5000 Indextyp (geclust.) B-Baum
Scan-Objektreferenz 1000 Héhe der Indexstruktur 2
Join-Objektreferenz 500 Speichermedium Hauptspeicher/Platte
Sortieren von n Tupeln n log,(n) * 10 PE-Zuordnung 8 PE (33..40)
Mischen von n Tupeln n* 100 Relation C: wie Rel. B, jedoch:
PE-Zuordnung 1-40 PE
Pufferverwaltung: Scan-Anfragen auf Relation C
SeitengrolRe 8 KB Zugriffsmethode Index/ sequentiell
PuffergréfRe pro PE 250 Seiten (2MB)|| Selektivitat 0.1%-10% (je Relation)

1-40

Verbund von A und B
Index

UEALSE

0.1%-10%
100-10000

400 Bytes

1-40

Rel. A: 32; Rel. B: 8
Einbenutzerbetrieb
wahlfrei (gleichmassig Uibe
alle PE

Tabelle 3: Datenbank-,

Anfrage- und Systemparameter.

=

fender Anfragen, wahlfrei. Die Eingaberelationen sind entsprechend ihrer Kardinalitdten in jeweils
soviele Fragmente aufgeteilt, dal? alle Fragmente die gleiche Anzahl von Tupeln enthalten. Relation
Aistin 32, Relation B in 8 Fragmente partitioniert. Alle Fragmente sind auf disjunkten PE allokiert,
so dal3 beide Scans der Join-Anfrage echt parallel bearbeitet werden. Bei den Versuchen mit Join-An-
fragen ist Relation A auf die PE 1 bis 32, Relation B auf die PE 33 bis 40 allokiert.
Die Parameter des E/A-Systems wurden so gewahlt, dal3 keine Engpéasse auftraten (gentigend grol3e
Anzahl von Platten und Kontrollern). Die Dauer einer E/A-Operation setzt sich zusammen aus der
Kontroller-Belegungszeit, der Platten-Zugriffszeit sowie der Ubertragungszeit. Die Parameter des
Kommunikationsnetzwerkes wurden entsprechend dem EDS-Prototypen [Watson und Townsend

1991] festgelegt.
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5.2 Versuchsreihen zur parallelen Scan-Verarbeitung

In dieser Versuchsreihe untersuchen wir die Effektivitat der parallelen Verarbeitung von Scan-Ope-
ratoren. Wir variieren den Parallelitatsgrad des Scan-Operators in Abhangigkeit von der Datenvertei-
lung der Eingaberelation zwischen 1 und 40 PE. Insbesondere betrachten wir, wie sich die
Koeffizienten der KostenformdR in Abhangigkeit von Zugriffsmethode, Anfrageselektivitat und
Speichermedium der Eingaberelation verhalten. Wir gehen zunachst von einer haupspeicherresiden-
ten Speicherung der Eingaberelation aus, und untersuchen anschlieRend, wie sich die Plattenallokati-
on auf die Anfrageparallelisierung auswirkt.

Im Falle von Scan-Anfragen unterliegt die Antwortzeit in Abh&ngigkeit von der Anzeddr Scan-
Ausfuhrungseinheiten folgender Kostenformel fiir Operatoren mit (zur Anzahl ihrer Eingabetupeln)
linearen Verarbeitungskosten (vgl. Kapitel 3):

CXM+io><nEq><f firm> 2

R(1) = aj+b+cx M+ioxPx f firm=1,und R(mM = a+bxm+

Durch Einsetzen der Simulationsparameter in die zugehdrigen Gleichungen aus Kapitel 3 erhalten wir
die Werte der Koeffizienten dieser Kostenformel. Tabelle 4 zeigt die Koeffizienten in Abhangigkeit

Zugriffsmethode Selektivitat [%] M al[mg] a[mg] b[ms] ¢ [mg] P io [nhs]
Index (geclustert) 0.1 250 6.16 7.4] 1.5 0.068[75 1 16{55
1.0 2500 | 20.225 32.72% 63
10.0 25000| 160.8 285.8p 625
Index (nicht geclustert) 0.1 500 6.16 7.41 0.05937 250
1.0 5000 | 20.225 32.72% 250(
10.0 50000 160.8 285.8b 25000
Relationen-Scan 1.0 250000 20.1p5 32.625 0.05018 6250

Tabelle 4: Koeffizientenwerte der Kostenformiel

von Zugriffsmethode und Selektivitat. Fir die Wahrscheinlichkeiiner Fehlseitenbedingung gilt
f=0im Falle einer hauptspeicherresidenten Allokation der Basisrelation. Ist die Basisrelation auf Plat-
ten allokiert, so gilt in Abhangigkeit von der Zugriffsmethode:

El falls m < 25
f=0

o fallsm>=25 fir Relationen-Scans

—
1

1-MIN(1, mx0.4) bei Index-Unterstitzung
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Die lokale Puffergré3e betragt in unserem Versuchen 250 Seiten. Die Tupeln von Relation C sind auf
6250 Seiten verteilt (Blockungsfaktor 40). Fur 25 oder mehr PE pal3t Relation C somit vollstandig in
die verteilten Puffer der PE, so dal die Tupelreferenzen ausschlieRlich durch Hauptspeicherzugriffe
bearbeitet werden kénnen. Die Zugriffskosten pro Datenbankseite betragen fiir alle Versuchsreihen
konstant 16.55 ms.

Hauptspeicherresidente Allokation der Eingaberelation

Bild 8 zeigt die beobachteten Antwortzeiten der parallelen Scan-Verarbeitung in Abhangigkeit von
der Zugriffsmethode und Anfrageselektivitat und vergleicht sie mit den aus der KosteniRneel
sultierenden Antwortzeitkurven. Wir erkennen, dal’ die Kostenformel fir alle Versuchsreihen eine
sehr gute Naherung der beobachteten Antwortzeiten bietet. Sowohl die qualitative Entwicklung der
Antwortzeiten, als auch die absoluten Antwortzeitwerte stimmen weitgehend tberein.

Wir erkennen, dal3 die Anfrageparallelisierung v.a. fur diejenigen Anfragen deutliche Antwortzeitver-
besserungen bietet, die hohe Einprozessor-Antwortzeiten (sequentielle Verarbeitung) aufweisen. Ein
geringes Parallelisierungspotential ist dagegen bei Indexunterstiitzung und hoher Anfrageselektivitat
vorhanden. In diesen Fallen erweist sich nur eine geringe Anzahl von Ausfuhrungseinheiten als sinn-
voll. Bei zu hoher Parallelisierung sind infolge des Kommunikations-Overheads sogar starke Ant-
wortzeitverschlechterungen zu beobach®eBieses Verhalten schlagt sich auch in den zugehérigen
Speedup-Kurven nieder (Bild 9). Lediglich im Falle des Relationen-Scans kann tber eine grof3e PE-
Anzahl hinweg nahezu linearer Speedup erzielt werden (Speedup 19 bei 20 PE bzw. 31 bei 40 PE).
Bei Indexunterstiitzung fallen weitaus weniger Objektreferenzen an, so dal3 hier aufgrund des gerin-
geren Parallelisierungspotentials nur wenige PE effektiv genutzt werden kdnnen. Bei hoher Anfrage-
selektivitat (0.1%) fuhrt nicht einmal die Parallelisierung auf 2 PE zu einer linearen
Antwortzeitverbesserung (Speedup 1.2 bei einem nach dem Zugriffsattribut geclusterten Index und
1.45 ohne Clusterung).

Mit Hilfe der ermittelten Koeffizienten kénnen wir durch Ableitung der KostenforRiélr jede der
Versuchsreihen denjenigen Parallelisierungsgradrechnen, der das Antwortzeitoptimum erzielt:

B 0.05018xM Relationen-Scan (1.0% Selekt.)
O4 15
0
mopt:B 0'06?# Index (geclustert)
H [0.05937x M
0 1.5 Index (nicht geclustert)

Tabelle 5 faf3t die auf diesem Wege ermittelten optimalen Parallelisierungsgrade des Scan-Operators
bei hauptspeicherresidenter Speicherung der Eingaberelation zusammen.
Ist das typische Anfrageprofil (Anfragetypen und deren Anteile an der gesamten Anfragelast) auf ei-

15. Eine detaillierte Diskussion findet der Leser in [Marek und Rahm 1992].
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Eingaberelation hauptspeicherresident

A) geclusterter Index
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Bild 8:  Einflul? von Zugriffsmethode und Anfrageselektivitat auf die Effektivitat der Parallelisie-
rung von Scan-Operatoren bei hauptspeicherresidenter Speicherung der Eingaberelation.

32



Eingaberelation hauptspeicherresident

A) geclusterter Index
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Bild 9:  EinfluR von Zugriffsmethode und Anfrageselektivitat auf den Antwortzeit-Speedup.
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Zugriffsmethode Selektivitat [%] M B
Index (geclustert) 0.1 250 3
1.0 2500 11
10.0 25000 34
Index (nicht geclustert) 0.1 500 5
1.0 5000 14
10.0 50000 45
Relationen-Scan 1.0 250000 91

Tabelle 5: Optimale Anzahl der Scan-Ausfuhrungseinheiten in Abhangigkeit
von Zugriffsmethode und Anfrageselektivitat.

ner gegebenen Relati@bekannt, so konnen wir auf diese Weise eine Abschatzung eines geeigneten
Datenverteilungsgrades fir diese Relation treffen. Werden beipielsweise 40% der Anfragen auf Re-
lation C durch einen nach dem Zugriffsattribut geclusterten Index, weitere 40% durch einen Index
ohne Clusterung sowie 20% der Anfragen durch einen Relationen-Scan bearbeitet, und betragt die
Anfrageselektivitat jeweils 1%, so bietet ein Datenverteilungsgrad (= Scan-Parallelisierungsgrad) von
28 eine im Mittel optimale Parallelisierung der Scan-Operatoren auf Retafiai. Tabelle 6).

Anfragetypen mit Selektivitat [%] Anteil an der Mgt Mg, (global)
Zugriffsmethode Gesamtlast [%]
Index (geclustert) 1.0 40.0 11 04*11
Index (nicht geclustert) 1.0 40.0 14 0.4*14
Relationen-Scan 1.0 20.0 91 0.2*91
— w

Tabelle 6: Optimale Anzahl der Scan-Ausfuhrungseinheiten fir einen
Anfrage-Mix.

Zu beachten ist jedoch, dal3 lediglich ein im Mittel optimaler Datenverteilungsgrad bestimmt und aus-
gewahlt werden kann. Auf Basis der gewahlten Datenverteilung missen alle Anfragen bearbeitet wer-
den. Anfragen mit einem von diesem Datenverteilungsgrad abweichenden optimalen
Parallelisierungsgrad werden unter Umstanden stark benachteiligt. Bei groRen Anderungen im Last-
profil ist daher im allgemeinen eine Reorganisation der Datenbank (im laufenden Betrieb) notwendig.
Gerade angesichts immer gré3er werdender Datenbanken ([Silberschatz et al. 1991] prognostiziert
Datenbanken im Terabyte-Bereich) stellt die zeitraubenden physische Umverteilung ein grof3es Pro-

blem dar, da die Verfugbarkeit der neu zu allokierenden Daten durchgehend gewéhrleistet werden
sollte'®.

16. Neuere Uberlegungen zur Architektur paralleler DBS filhren daher in die Richtur§harad-DiskArchi-
tekturen ([Rahm 1993a, Valduriez 1993b]), die diese inhdrenten Nachteile von Shared-Nothing-Systemen aus-
schlief3en.
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Plattenallokation der Eingaberelation

Zur Validierung der KostenformdR fir Scan-Operatoren bei Plattenallokation der Eingaberelation
haben wir exemplarisch Versuche mit und ohne indexunterstitztem Datenzugriff bei einer Anfrages-
elektivitat von 1.0% durchgefuhrt (Indexobjekte wurden als hauptspeicheresident angenommen).

Bild 10 zeigt die beobachteten Antwortzeiten der parallelen Scan-Verarbeitung im Falle der Platten-
allokation in Abhangigkeit von der Zugriffsmethode im Vergleich zu den aus der Kostenf&rael
sultierenden Antwortzeitkurven. Die Kostenforniebietet auch im Falle der Plattenallokation der
Basisrelation eine gute Naherung der beobachteten Antwortzeiten.

Grundsatzlich sind gegentber dem hauptspeicherbasierten Fall - je nach Anzahl der Seitenzugriffe -
starke Antwortzeitverschlechterungen zu beobachten. Die Parallelisierung erlaubt jedoch starkere
Antwortzeitverbesserungen als sie im hauptspeicherbasierten Fall gemessen wurden. Anfragen mit
vielen Seitenreferenzen (Relationen-Scan und nicht-geclusterter Index) erlauben bis zu einer gewis-
sen Anzahl von Ausfuhrungseinheiten zum Teil sogar superlineare Antwortzeitverbesserungen. Ab
25 PE palit die gesamte Relation in die verteilten Puffer (Trefferrate 100% ab 25 PE), so daf3 die ge-
messenen Antwortzeiten denen des hauptspeicherbasierten Falles entsprechen. Wéahrend die Treffer-
raten bei Indexunterstiitzung bis 24 PE linear mit der PE-Anzahl wachsen, werden beim Relationen-
Scan bis 24 PE keine Treffer im Puffer erzielt. Dies erklart den Knick der Antwortzeitkurve zwischen

Eingaberelation plattengepuffert/Index haupspeicherresident

A) geclusterter Index B) nicht-geclusterter Index  C) Relationen-Scan
1.0% Selektivitat 1.0% Selektivitat 1.0% Selektivitat
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Bild 10:  Einflu3 von Zugriffsmethode und Anfrageselektivitat auf die Effektivitat der Parallelisie-
rung von Scan-Operatoren bei Plattenpufferung der Eingaberelation.
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24 und 25 PE im Falle des Relationen-Scans.

Auch hier kbnnen wir nun durch Ableitung der Kostenformel diejenige Anzahl der Ausfihrungsein-
heiten bestimmen, die die niedrigste Antwortzeit erméglicht. In Abhéngigkeit von der globalen Puf-
fergrof3e und der Anzahl der Datenseiten von Relation C b&régt

Hatbxme &M ek Py _mxaa% Index-Scan (i)
H m D “Mfallsm< 25

Rm = E a+bxm+ C);nM +vext % Relationen-Scan(ii)
0 a+bxm+ cxM a
o m Ufalls m>= 25 (iii)

Mit Hilfe der Steigungen der Teilfunktionen (i) bis (iii) kdnnen wir auch hier das Antwortzeitmini-
mum der KostenfunktiofR errechnen. Tabelle 7 zeigt die errechnete optimale Anzahl von Ausfuh-

Zugriffsmethode Selektivitat [%0] M P ot
Index (geclustert) 1.0 2500 63 25
Index (nicht geclustert) 1.0 5000 2500 25
Relationen-Scan 1.0 250000 6250 9]

Tabelle 7: Optimale Anzahl der Scan-Ausfiihrungseinheiten in Abhangigkeit von Zugriffsme-
thode und Anfrageselektivitat bei Plattenpufferung der Eingaberelation.

rungseinheiten fur die durchgefihrten Versuche. Grundsétzlich verschiebt sich das
Antwortzeitoptimum gegeniiber dem hauptspeicherbasierten Fall zu einer groReren Anzahl von Aus-
fuhrungseinheiten. Ursache sind die E/A-Kosten fir das Bereitstellen der Datenbankseiten, die die
Zugriffskosten pro Tupel vergrofRern. Mit zunehmender Anzahl der Ausfihrungseinheiten wéachst je-
doch der verfugbare Puffer. Ab 25 PE paldt die gesamte Relation in die verteilten Hauptspeicher, so
daR keine E/A mehr notwendig ist und die Zugriffskosten pro Tupel denen des hauptspeicherbasierten
Falles entsprechen.

5.3 Versuchsreihen zur parallelen Join-Verarbeitung

Um den Einflu von Intra-Transaktionsparallelitat und der Gro3e von Zwischenresultaten auf das
Antwortzeitverhalten von Join-Anfragen zu untersuchen, haben wir in diesen Versuchsreihen die An-
zahl der Join-Ausfiihrungseinheiten sowie die Selektivitat der Selektionspradikate auf den Eingabere-
lationen variiert. Die Systemgrol3e (40 PE) wurde, ebenso wie die Datenverteilung der Basisrelationen
(Relation A ist auf PE 1 bis 32, Relation B auf PE 33 bis 40 allokiert), konstant gehalten. Der Scan-
Aufwand bleibt somit fiir eine gegebene Selektivitat konstant, so dalR die Antwortzeitentwicklung ei-
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ner jeden Versuchsreihe ausschlie3lich auf die Variation des Join-Parallelisierungsgrades zuriickzu-
fuhren ist. Auch hier fuhren wir Versuche mit hauptspeicherresidenter Speicherung der
Eingaberelationen und deren Plattenallokation durch.

Bei der Parallelisierung des Join-Operators kommt folgende Kostenf&main Tragen (vgl. Kapi-

tel 2):

R(1) = al+b+clxM1+c2x M, +d; x M; xlog(M;) +d, x M, x log(M,) furm=1, und

R(m) = a+bx m+clxﬁ+cz><—+d X—XIongIlD+d2><—><Iong|2[' firm>2

Durch Einsetzen der Simulationsparameter in die zugehdrigen Gleichungen aus Kapitel 3 erhalten wir
die Werte der Koeffizienten dieser Kostenformel. Tabelle 8 zeigt die Koeffizienten in Abhangigkeit

alle Dateien hauptspeicherresident:

Selektivitat [%] M1 M2 al[ms] a[ms]] b[ms cl [ms c2[mg] di[ms] d2[ms]
0.1 1000 250 70.98| 72.29 1.0 0.03164 0.06875  0.04o5 0.0p05
1.0 10000(| 2500 1149 127.4
10.0 10000Q| 25000 554 679

Tabelle 8: Koeffizientenwerte der Kostenformiel

von der Anfrageselektivitat bei haupspeicherresidenter Allokation aller Dateien.

Zu beachten ist, dal3 der Aufwand fir die parallele Bearbeitung der verteilten Scan-Operatoren vom
Parallelitatsgrad des Join-Operators unabhangig ist, so daf? der Scan-Aufwand in dem konstanten Ko-
stenanteil enthalten ist.

Bild 11 zeigt den Vergleich der simulierten Antwortzeiten mit den Antwortzeitentwicklungen, wie sie
durch die KostenformeR ermittelt wurden. In dieser Versuchsreihe wurden alle Dateien (Basisrela-
tionen und Zwischenergebnisse) hauptspeicherresident allokiert. Wir erkennen, daf? der Verlauf der
Antwortzeitkurven des Kostenmodells jeweils fiir eine gegebenen Selektivitédt mit den simulierten
Antwortzeiten Ubereinstimmt. Geringfligige Abweichungen zwischen dem Join-Kostenmodell und
den Simulationsergebnissen sind im wesentlichen auf im Kostenmodell enthaltene Vereinfachungen
zuriickzufuhren. Das Kostenmodell berticksichtigt - im Gegensatz zum Simulationsmodell - bei-
spielsweise keine Streuung der Verarbeitungszeiten verteilter Ausfihrungseinheiten, wie sie vor al-
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Bild 11:  Antwortzeit- und Speedup-Entwicklung der parallelen Join-Verarbeitung - Vergleich zwi-
schen Simulationsergebnissen und Kostenmdlell
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lem bei einer hohen Anzahl von Ausfiuihrungseinheiten auftreten. Derartige Streuungen sind v.a. durch
Wartezeiten auf DB-Ressourcen bedingt. Im Simulationsmodell geben aul3erdem Parameterwerte wie
beispielsweise CPU-Instruktionen und Plattenzugriffszeiten im Hinblick auf eine realitdtsnahe Mo-
dellierung keine konstanten Werte an, sondern nur Mittelwerte. Die tatséchlichen Werte sind um diese
Mittelwerte exponentialverteilt.

Auch hier kénnen wir wiederum auf Basis des Kostenmodells die Anzghj der Join-Aus-
fuhrungseinheiten bestimmen, die fiir eine gegebene Join-Anfrage die Antwortzeit minimiert. Tabelle
9 fal3t die berechneten Parallelisierungsgrade in Abhéngigkeit von der Anfrageselektivitdt zusammen.

Scan-Selektivitat [%] M1 M2 Bht
0.1 1000 250 7
1.0 10000 2500 23
10.0 100000 25000 75

Tabelle 9: Optimale Anzahl der Join-Ausfiihrungseinheiten in Abhangigkeit von
der Anfrageselektivitat.

Betrachtet man nun den Antwortzeit-Speedup, so ergibt sich auch hier ein weitgehend identischer
Verlauf der Speedup-Kurve von Simulationsversuchen und Kostennf®delsbesondere liefeR

fur alle betrachteten Anfrageselektivitaten den gleichen optimalen Parallelisierungsgrad wie die Si-
mulationsversuche. Wir durfen daher annehmen, daf} das KostenrRodeth fir Join-Anfragen

eine realistische Annaherung der Antwortzeitentwickung in Abhéngigkeit vom Parallelisierungsgrad
liefert.

Zu beachten ist der relativ schlechte Antwortzeit-Speedup. Obwohl fiir den Join-Operator mit log-
arithmischem Kostenverlauf ein superlinearer Speedup zu erwarten ist, ist der Antwortzeit-Speedup
fur alle Selektivitaten deutlich sublinear. Ursache ist der hohe Anteil an konstanten Kosten (v.a. der
Scan-Aufwand), der nicht durch die Parallelisierung verbessert werden kann. Beispielsweise im Falle
einer Selektivitat von 0.1% entfallen auf den konstanten Kostenanteil bereits ca. 71 ms. Dieser Anteil
umfaft somit bereits 58% der Antwortzeit ohne Parallelisierung, so daf3 die Operatorparallelisierung
lediglich dazu dient, 42% der Anfrageantwortzeit zu verbessern. Wir sehen also, dal die Effektivitat
der Parallelisierung in hohem Maf3e davon abhangt, wie hoch der durch Parallelisierung verbesserbare
Kostenanteil im Verhéltnis zu nicht reduzierbaren AnteileM.ist

In weiteren Versuchen haben wir untersucht, wie sich die Allokation von Datenbankdateien auf Plat-
ten auf die Effektivitat der Anfrageparallelisierung respektive die Koeffizienten der Kostenformel
auswirkt. Zu diesem Zweck wurden die Basisrelationen auf Platten allokiert und alle temporéaren Da-
teien resident im Hauptspeicher gehalten. Bild 12 zeigt die resultierenden Antwortzeitkurven.
Erwartungsgemal fuhrt die Plattenallokation zu einer Antwortzeiterhéhung, die fur speicherintensive

17. Bezuglich weiterer Leistungsaussagen zur parallelen Join-Verarbeitung sei auf [Marek und Rahm 1993] und
[Rahm und Marek 1993] verwiesen
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Bild 12:  Einflul3 der Pattenallokation von Datenbankdateien auf die Antwortzeitentwicklung.

Anfragen (hohe Selektivitat bzw. grof3e Zwischenergebnisse) besonders hoch ausféllt.

Da lediglich die Basisrelationen, nicht aber die temporaren Relationen, auf Platten allokiert sind, ist
die Antwortzeiterhéhung ausschlief3lich auf die Verteuerung der Scan-Kosten zurlickzuftihren. Die
Ubrigen Kosten, inshesondere die vom Join-Parallelisierungsgrad abhangigen Kosten, bleiben unbe-
rihrt. Gegentber den Versuchsreihen mit hauptspeicherresidenter Allokation aller Dateien vergro-
Bern sich daher lediglich die konstanten Kostenangeifegl. Tabelle 10) der Kostenform®&; die

Plattenallokation der Basisrelationen:

Selektivitat [%] || al [ms] a[ms]
0.1 82.2 8345
1.0 204.66| 217.16
10.0 1440 1565

Tabelle 10:Koeffizientenwerte der Kostenformi!

Koeffizientenb, c1 undc2 sowied1 undd2 bleiben gleich. Infolgedessen fihrt die Plattenallokation
der Basisrelationen gegeniiber dem hauptspeicherbasierten Fall zu keiner Anderung in der optimalen
Anzahl von Join-Ausfihrungseinheiten.
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6 Zusammenfassung und Ausblick

Fur die Anfrageparallelisierung im Einbenutzerbetrieb haben wir ein Kostenmodell vorgestellt, das
die Antwortzeitentwicklung von Datenbankanfragen in Abhangigkeit vom Parallelisierungsgrad be-
schreibt. Mit Hilfe des Kostenmodelles kann fiir Intra-Operator-Parallelitat - die in praxi wichtigste
Form von Intra-Query-Parallelitat - derjenige Parallelitatsgrad bestimmt werden, der die Antwortzeit
von Anfragen minimiert. Das Modell kann somit zur Unterstiitzung des Optimierers bei der Anfrage-
parallelisierung eingesetzt werden. Es kann sowohl als Entscheidungshilfe fiir die statische Bestim-
mung eines geeigneten Datenverteilungsgrades dienen, als auch fur die dynamische Ermittlung des
optimalen Parallelitatsgrades von Join-Anfragen genutzt werden. Wir haben sowohl Operatoren mit
linearem als auch logarithmischem Kostenverlauf betrachtet. Des weiteren wurde der EinfluR des
Speichermediums (Hauptspeicher versus Platte) der Operanden beriicksichtigt.

Wir haben drei unterschiedliche Antwortzeitanteile identifiziert, die sich bezuglich ihrer Abhangig-
keit vom Parallelisierungsgrad voneinander unterscheiden. In der Regel enthalt die Antwortzeit einer
Anfrage einen Kostenanteil, der von der Operatorparallelisierung nicht betroffen ist, d.h. unabhéngig
vom Parallelisierungsgrad konstant ist. Diesem Anteil sind u.a. nicht-parallelisierte Operatoren und
Query-Verwaltungsaktivitdten zuzurechnen. Der erwiinschte Effekt der Anfrageparallelisierung
(Nutzen), namlich die Verkirzung der Query (bzw. Operator)-Bearbeitungszeit a3t sich in einem mit
zunehmendem Parallelisierungsgrad abnehmenden Kostenanteil beschreiben. Die Reduktion der
Operatorbearbeitungszeit ist dabei auf eine mit zunehmender Anzahl von Ausfiihrungseinheiten ab-
nehmenden GréRe der Operandenmenge (Tupeln bzw. Datenbankseiten) pro Ausfihrungseinheit zu-
rickzufiihren. Die Beziehung zwischen Parallelisierungsgrad und Operatorbearbeitungszeit ist
abhangig vom Operatortyp. Im Falle von Operatoren mit linearem Kostenverlauf erlaubt eine Vergro-
Berung des Intra-Operator-Prallelitatsgrads eine lineare Verbesserung dieses Kostenterms; im Falle
logarithmischer Operatoren ist eine superlineare Beziehung gegeben. Dem letzten dieser drei Ant-
wortzeitkostenanteile sind bei der Anfrageparallelisierung entstehenden Kommunikations- und Ver-
waltungskosten zuzurechnen. Diese Kosten wachsen linear mit zunehmendem Parallelisierungsgrad.
Zur Bestimmung dieser Kostenanteile haben wir eine Abschatzung prasentiert, die auf einem detail-
lierten Modell der parallelen Anfragebearbeitung basiert.

Die Effektivitat der Operatorparallelisierung (Speedup) ist von allen drei Kostentermen abhangig.
Der optimale, die Antwortzeit minimierende Parallelitdtsgrad ist hingegen unabh&angig von dem kon-
stanten Kostenanteil. Lediglich das Kosten-/Nutzenverhaltnis der von der Operatorparallelisierung
abhangigen Antwortzeitanteile in Verbindung mit der Gré3e der Operandenmenge bestimmt den op-
timalen Parallelitatsgrad im Einbenutzerbetrieb.

Zur Beurteilung der Gute des Kostenmodells wurde ein simulativer Ansatz gewahlt. Fur Leistungs-
analysen der parallelen Anfragebearbeitung haben wir in einem umfassenden Simulationsmodell ein
generisches Shared-Nothing-System hinsichtlich seiner Architektur und seiner Verar-
beitungskonzepte modelliert. Das Simulationsmodell wurde anhand von Vergleichssimulationen zu
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realen Shared-Nothing-Systemen validiert. Auf Basis des Simulationsmodelles durchgefiihrte Ant-
wortzeitversuche zur Parallelisierung von Scan- und Join-Operatoren haben die Ubereinstimmung
von Kosten- und Simulationsmodell gezeigt. Wir haben gesehen, dald sich die beobachteten Antwort-
zeiten bei der parallelen Scan-und Join-Bearbeitung geeignet durch das vorgestellte Kostenmodell be-
schreiben lassen. Insbesondere liefern das Kostenmodell einerseits und die beobachteten
Antwortzeitkurven andererseits den gleichen optimalen Parallelitatsgrad der Operatorparallelisie-
rung. Ausgehend von der Validierung des Simulationsmodelles gegen reale Systeme durfen wir an-
nehmen, dalR das Kostenmodell eine gute Anndherung an das Verhalten realer Systeme bietet.
Leistungsuntersuchungen von Datenbankanfragen im Einbenutzerbetrieb kdnnen daher mit Hilfe des
analytischen Modelles durchgefiihrt werden. Verglichen mit simulationsbasierten Untersuchungen ist
ein analytischer Ansatz weitaus weniger aufwendig.

In zuklnftigen Arbeiten wollen wir uns der Frage widmen, wie der Anfrageoptimierer bei der Opera-
torparallelisierung im Mehrbenutzerbetrieb geeignet unterstiitzt werden kann. Im Mehrbenutzerbe-
trieb gilt es das Verhaltnis zwischen Nutzen (Antwortzeitverkirzung) und Kosten (Kooperations- und
Kommunikations-Overhead) der Parallelisierung in Abhangigkeit von der Systemauslastung zu opti-
mieren, mit dem Ziel globale Antwortzeit- und Durchsatzvorgaben bestmdglich zu erfillen. Teilas-
pekte der zitierten Fragestellung sind eine von der aktuellen Lastsituation abhangige, dynamische
Bestimmung des Operatorparallelitatsgrades sowie die Allokation von Ausflhrungseinheiten zu Pro-
zessorelementen mit dem Ziel der Lastbalancierung. Erste Untersuchungen hierzu wurden bereits in
[Rahm und Marek 1993] durchgefiihrt. SchlieRlich sollten in weiterfilhrenden Arbeiten einige der bis-
her getroffenen Vereinfachungen aufgegeben werden. Im Hinblick auf realitdtsnahe Anwendungs-
lasten ist vor allem der Einflul3 von Skew auf das Leistungsverhalten zu bericksichtigen.
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