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Kapitel 1

Einleitung

Die aktuellen relationalen Datenbankverwaltungssysteme sind fir einen hohen Transaktions-
durchsatz optimiert. Sie sind also in der Lage viele ,kurze* Anfragen und atomare Anderungen
an dem zu verwaltenden Datenbestand effizient durchzufuhren. Dies entspricht den Anforde-
rungen, die die ,klassischen*, operationalen Anwendungen an die Datenhaltung stellen. In den
letzten Jahren gewinnt jedoch die analytische Verarbeitung der Daten zunehmend an Bedeutung.
Die analytische Verarbeitung nutzt Gblicherweise historischen Daten, die zu diesem Zweck aus
den operationalen Datenbestanden in eine spezielle, von den operationalen Systemen getrennte
Datenbank, eiDatenlager(engl.Data Warehousg Ubertragen werden.

Die Anforderungen an eiDatenlagerverwaltungssysteumterscheiden sich grundlegend von
denen, auf die die aktuellen relationalen Datenbankverwaltungssysteme zugeschnitten sind. In
einem Datenlager spielen kleine Anderungen in der Regel keine Rolle, da es historische Daten
enthalt, die sich nicht mehr &ndern. Wenn es in einem Datenlager zu Anderungen des Daten-
bestands kommt, wird das Datenlager um aktuelle Daten erweitert oder alte Daten werden aus
dem Datenlager entfernt. In einem Datenlager Uberwiegt der lesende Zugriff deutlich.

Betrachten wir als Beispiel eine Fluggesellschaft. Eine typische Aufgabenstellung fir eine ope-
rationale Anwendung ist: ,Reserviere fur den 30. Juni 2000 einen Nichtraucherplatz in einem
Flug von Frankfurt nach New York.“ Dazu mul3 zuerst Uberprift werden, ob ein solcher Platz
noch frei ist und anschlieBend mul dieser Platbalsgtmarkiert werden. Ein solcher Anwen-
dungsfall muf3 nur einen sehr kleinen Teil der vorhandenen Daten lesen und — unter Umstanden
— einen noch kleineren Teil der gelesenen Daten &ndern. Eine Aufgabenstellung flr eine analyti-
sche Anwendung ist: ,Wie hoch war der Anteil der Flugscheine erster Klasse an den insgesamt
verkauften Flugscheinen auf der Strecke Frankfurt—New York in den letzten zwolf Monaten?*
Fur diesen Fall muR ein deutlich groRerer Anteil der Daten gelesen werden und Anderungen
sind nicht erforderlich.

Das Beispiel zeigt auch, dal3 analytische Anfragen in der Regel komplexer als Anfragen in
operationalen Anwendungen sind. Im Beispiel missen die von der operationalen Anwendung

1



2 KAPITEL 1. EINLEITUNG

bendtigten Daten nur gefunden und gelesen werden. Die analytische Anfrage erfordert zusatz-
lich eine anschlieBende Aggregation der Daten.

Es ist offensichtlich, dal? sich ein Datenbankverwaltungssystem, das analytische Anwendun-
gen optimal unterstitzen soll, sich von einen System, das auf operationale Anwendungen zu-
geschnitten ist, unterscheiden muf3. Die Anforderung nach der effizienten Beantwortung von

komplexen Anfragen auf grol3en Datenbestanden muf3 sich in einem Datenlagerverwaltungssy-
stem niederschlagen.

Das Ziel dieser Arbeit ist die Unterschiede in den Anforderungen und den Gegebenheiten zu
identifizieren und fur die Anfragebearbeitung auszunutzen. Wir entwickeln dazu eine Reihe
von Techniken, die die Eigenschaften analytischer Anwendungen ausnutzen, um die Anfrage-
auswertung effizienter zu gestalten.

Im Gegensatz zu den meisten anderen Forschungsarbeiten konzentrieren wir uns dabei auf das
Laufzeitsystem des Datenlagerverwaltungssystems, da ein effizientes Laufzeitsystem eine not-
wendige Voraussetzung fur die Effizienz des Gesamtsystems ist. Wir betrachten dabei nicht
nur die konzeptionellen Probleme, sondern auch die Probleme der Implementierung und haben
daher alle entwickelten Techniken in einem Prototyp implementiert und experimentell evaluiert.

Die Arbeit ist wie folgt aufgebaut. In Kapitél erlautern und begrinden wir zunachst den Auf-

bau eines Datenlagers und die sich daraus ergebenden Anforderungen an ein Datenlagerver-
waltungssystem. Aul3erdem erldutern wir in diesem Kapitel die verwendeten Begriffe, und wir
geben einen kurzen Uberblick tiber andere Forschungsrichtungen im Bereich der analytischen
Anfrageverarbeitung.

Das Thema des Kapitekist unser Laufzeitsystem fur Datenlagerverwaltungssysteme AODB.
Wir beschreiben dort die Entwurfsziele und -prinzipien und die Architektur des Systems. Aul3er-
dem geben wir einen Einblick in die Funktionsweise und in das Zusammenspiel der einzelnen
Komponenten.

In Kapitel 4 wenden wir uns der Integration von Kompressionstechniken in ein Datenlagerver-
waltungssystem zu. Wir verwenden Kompression, um die Anfragebearbeitung zu beschleuni-
gen. Da zur Bearbeitung einer Anfrage haufig grol3ere Datenmengen vom Sekundarspeicher
in den Primarspeicher gelesen werden mussen, konnen die Transferkosten — durch die Verwen-
dung einer komprimierten Darstellung der Daten auf dem Sekundarspeicher —reduziert werden.
Allerdings muf gleichzeitig sichergestellt werden, daf} die Reduktion der Transferkosten nicht
durch eine Steigerung der Prozessorkosten (e2iglJ-costy kompensiert wird. Daher kon-
zentrieren wir uns auf Kompressionsverfahren, die mdglichst geringe Anforderungen an die
Rechenleistung stellen, und nicht auf Verfahren, die mdglichst hohe Kompressionsraten erzie-
len. Aul3erdem stellen wir ein Verfahren vor, mit dessen Hilfe der Dekomprimierungsvorgang
sehr ressourcenschonend erfolgen kann.

In Kapitel 5 beschaftigen wir uns mit Anfragemustern. Anfragemuster sind Muster, die man
bei der Betrachtung einer grof3en Anzahl von Anfragen eines bestimmten Anwendungsbereichs



findet. Wir stellen vier Muster vor, die wir bei der analytischen Anfragebearbeitung entdeckt
haben. Bei der Auswahl der Muster ist entscheidend, dal} sie speziell genug sind, um Leistungs-
gewinne zu ermoglichen, und allgemein genug sind, um den Aufwand einer Implementierung
zu rechtfertigen. Da analytische Anwendungen haufig mit aggregierten Werten arbeiten, ist es
nicht verwunderlich, dal3 drei der vier Muster Aggregationen enthalten. Wir beschreiben die
Muster und wie das Vorhandensein dieser Muster fiir die Anfrageverarbeitung genutzt werden
kann. Wir geben dazu zu jedem Muster einen (relationen-)algebraischen Operator an, der eine
besonders effiziente Implementierung von Anfragen, die dem jeweiligen Muster entsprechen,
ermaoglicht.

Kapitel 6 fal3t die Arbeit und ihre Ergebnisse zusammen.
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Kapitel 2

Datenlager

In diesem Kapitel werden das Konzept eines Datenlagers und die daraus resultierenden Anfor-
derungen an ein Datenbanksystem kurz dargestellt.

2.1 Transaktionsverarbeitung und Analytische Verarbeitung

Es gibt im wesentlichen zwei Anwendungsarten flr Datenbanksysteme im Dialogbetrieb:

e Transaktionsverarbeitung (en@n-Line Transaction Processin@LTP) und

e Analytische Verarbeitung (engDn-Line Analytical Processin@LAP).

Eine typische Aufgabenstellung einer OLTP-Anwendung ist die ,Verarbeitung einer Bestel-
lung“ bei einem GroRRhandler. Es handelt sich dabei um eine operationale Anwendung, die
aktuelle Daterverwendet und einkleine Anzahl einzelner Datensatzest und andert. Zen-

trales Ziel ist hierbei die schnelle und korrekte Durchfiihrung der notwendigen Anderungen. Im
Gegensatz dazu dienen OLAP-Anwendungen der Entscheidungsunterstitzung und arbeiten in
der Regel auhistorischen DaterDabei werden augroRen Datenmengdnformationen extra-

hiert, die die Analyse der vorhandenen Daten ermdglichen. Hierbei liegt die zentrale Forderung
in einer schnellen Beantwortung komplexer, lesender Anfragen. Eine typische Fragestellung ftr
den Gro3handler ist: ,Wie hat sich das Volumen der Bestellungen aus den franzdsischsprachi-
gen Landern der EU in den letzten drei Jahren entwickelt?* Aufgrund der unterschiedlichen
Aufgaben der Systeme unterscheiden sich auch die Nutzergruppen in Gré3e und Zusammen-
setzung. Wahrend OLTP-Anwendungen zum taglichen Geschaft fast aller Mitarbeiter eines Un-
ternehmens gehoéren, werden OLAP-Anwendungen nur von der deutlich kleineren Gruppe der
Entscheidungstrager genutzt. Auf3erdem ist das OLAP-Anwendungen zugrundeliegende Da-
tenvolumen deutlich gré3er, da historische Daten tber einen langeren Zeitraum vorhanden sein

5



6 KAPITEL 2. DATENLAGER

OLTP-Anwendungen OLAP-Anwendungen

operationales Geschaft Entscheidungsunterstitzung
aktuelle Daten historische Daten

Datenvolumen im MB bis GB BereichDatenvolumen im GB bis TB Bereich
hauptsachlich Anderungen hauptsachlich lesender Zugriff
einfache Anfragen komplexe Anfragen

viele Nutzer wenige Nutzer

Tabelle 2.1: Unterschiede zwischen OLTP- und OLAP-Anwendungen

mussen. In Tabell2.1 sind die Unterschiede zwischen OLAP- und OLTP-Anwendungen zu-
sammengefal3t.

2.2 Datenlager

Aufgrund der Unterschiede in den Anforderungen an die zugrundeliegenden Daten und in der
Nutzergruppe geht man heute davon aus, dal3 fur OLAP-Anwendungen ein eigener Datenbe-
stand existieren sollte. Auch die Nutzung eines beiden Datenbestédnde enthaltenden Systems ist
nicht sinnvoll, da:

1. OLTP-Datenbanken und -Datenbankverwaltungssysteme flr die schnelle Durchflihrung
von Anderungstransaktionen auf kleinen Datenbestanden optimiert und daher in der Re-
gel nur bedingt fur die Verarbeitung grofRer Datenmengen geeignet sind,

2. das Halten historischer Daten und die Ressourcenanforderungen komplexer analytischer
Anfragen, die operationalen Systeme zusatzlich belasten wirden und

3. die operationalen Daten haufig iber mehrere unterschiedlich organisierte Systeme verteilt
und daher einer Analyse nur schwer zuganglich sind.

Man benutzt daher als Grundlage fur OLAP-Anwendungen ein spezielles Datenbanksystem,
einDatenlager(engl.Data Warehousg das ausschliel3lich die historischen Daten in integrierter
und konsolidierter Form enthalt.

Das Datenlager wird aus den operationalen Datenbanken gespeist (vgl. Ablildurtgs er-

halt zunachst seinen initialen Datenbestand und wird dann in regelméafRigen Abstadnden (zum
Beispiel taglich oder wochentlich) um aktuelle Daten erweitert. Um die fir Analysen notwen-
dige Datenqualitat sicherzustellen, werden die D&tarsolidiert d.h. eventuell fehlenden Da-

ten werden — falls mdglich — erganzt und inkonsistente Daten korrigiertjntadriert, d.h.
semantisch aquivalente Daten werden in eine einheitliche, dem Schema des Datenlagers ent-
sprechende Darstellung tberfihrt.
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OLTP-Anwendungen OLAP-Anwendungen

@—O\C

—

operationale Konsolidierng Datenlager
Datenbanken Integration

Abbildung 2.1: Operationale Datenbanken und Datenlager
2.3 Datenwdirfel

Zur Darstellung und Analyse der Daten wird haufig ein — von der Darstellung in Tabellenkal-
kulationsprogrammen beeinflu3tes — mehrdimensionales Modell verwendet. In diesem Modell
gibt es eine Mengaumerischer Wertevie zum Beispiel Umsétze, Gewinne oder Lagerbestén-
de, die die zu analysierenden Objekte sind. Jeder Wert hangt von einer Merngen&msionen

ab, die den Kontext des Wertes beschreiben. So konnen zum Bétspikelkt Verkaufsortund
Verkaufszeitpunkin Einzelhandel die zu einer Umsatzzahl gehérenden Dimensionen sein.

Die Dimensionen haben in der Regel mehrere Attribute, die unter Umstanden hierarchisch an-
geordnet werden kénnen. Die Dimension Verkaufszeitpunkt kann zum Beispiel die Attribute
Tag, Woche, Monat und Jahr haben. In diesem Fall gibt es zwei hierarchische Anordnungen der
Attribute: Tag— Monat — Jahr und Tag— Woche— Jahr. Fur die Dimension Produkt sind
Produktbezeichnung, Produktkategorie und Hersteller mégliche Attribute und als Attribute fur
die Dimension Verkaufsort sind Region, Land, Stadt, Adresse geeignet.

Man nimmt an, dal3 ein Wert durch seinen Kontext eindeutig bestimmt ist. Daher kann jeder
Wert als ein Punkt in dem von den Dimensionen aufgespannten Raum betrachtet werden. Ei-
ne ubliche Darstellung der Daten ist der n-dimensioizdéenwirfel(engl. Data Cubg. Die

Zellen eines Datenwdirfels enthalten jeweils aggregierte Werte, wie zum Beispiel den gesam-
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Bicher

Zeitschriften

Luxemburg
CDs Schweiz
. Belgien
Videokassetten Frankreich
1997 1998 1999 2000
Abbildung 2.2: Datenwdrfel
Origina Drill-down Roll-up Slice Dice

Abbildung 2.3: Operationen auf dem Datenwitirfel

ten mit Blchern erzielten Umsatz in Frankreich im Jahr 1999. Die zu aggregierenden Werte
werden jeweils durch Gruppierung der Dimensionen nach einem oder mehreren Attributen be-
stimmt. In Abbildung?.2ist ein dreidimensionaler Datenwirfel mit den Dimensionen Produkt,
Verkaufszeitpunkt und Verkaufsort dargestellt. Dabei wurde die Dimension Produkt nach Pro-
duktkategorie, die Dimension Verkaufszeitpunkt nach Jahr und die Dimension Verkaufsort nach
Land gruppiert.

Die meist verwendeten Operationen auf einem solchen DatenwirfeDsiltdlown, Roll-up,
SliceundDice.

e Beim drill-down wird die Anzahl der Attribute nach denen gruppiert wird fur eine Di-
mension erhoht. In unserem Beispiel kdnnte man die Dimension Verkaufszeitpunkt nach
Jahrund Monat gruppieren. Der dadurch entstehende Datenwdirfel ermdglicht es dem
Analysten die Verteilung des Gesamtumsatzes eines Jahres auf die einzelnen Monate zu
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betrachten!

e Roll-up ist die zu drill-down inverse Operation. Hier werden weniger Attribute zur Grup-
pierung verwendet. Im Beispiel konnte man das Attribut Produktkategorie weglassen und
erhielte so die Gesamtumsatzzahlen der einzelnen Lander fir die betrachteten Jahre.

e Slice ist eine Projektion auf eine Untermenge der Dimensionen fur feste Werte der ande-
ren Dimensionen. Im Beispiel konnte man nur die Umsatzzahlen fir Frankreich betrach-
ten.

e Diceist die Selektion eines , Teilwtrfels”. Im Beispiel ist dies eine Selektion der Produkt-
kategorien Bucher und Videokassetten.

In Abbildung2.3sind die vier Operationen grafisch dargestellt.

2.4 MOLAP und ROLAP

Wenn der Datenwdrfel in einem das mehrdimensionale Datenmodell direkt unterstiitzenden Da-
tenbanksystem abgelegt ist, so spricht man von MOLAP (engltidimensional OLAPund

nennt das Datenbanksystem einen MOLAP Server. Ist er dagegen in einem relationalen Daten-
banksystem gespeichert, spricht man von ROLAP (eafgitional OLAB und ROLAP Servern.
Obwohl MOLAP Server Ublicherweise deutlich kiirzere Antwortzeiten liefern, werden sie nur
selten fir Datenlager verwendet. Der Grund besteht darin, daf? sie haufig nicht in der Lage sind
die vorhandenen Datenmengen zu verarbeiten. Inrfmongq schlagt als hybride Lésung vor,

fur das Datenlager ein relationales Datenbanksystem zu verwenden und zur Analyse Teile des
Datenlagers in ein mehrdimensionales Datenbanksystem zu Ubertragen. Diese L6sung ist in der
Praxis am haufigsten anzutreffen.

2.5 Sternschema und Schneeflockenschema

Falls die Analyse direkt auf dem relationalen Datenlager aufsetzen soll oder falls ein relationales
Datenlager als Grundlage fir MOLAP Server benutzt werden soll, muf3 das mehrdimensiona-
le Datenmodell in das relationale Modell abgebildet werden. Eine Mdéglichkeit der Abbildung
ist dasSternschemdvgl. Abbildung 2.4). In einem Sternschema gibt es eiRaktentabelle

'Haufig wird auch die Verfeinerung einer Dimension @iél-down (bzw. die Vergroberung einer Dimension
alsroll-up) bezeichnet. Die von uns gewéhlte Beschreibung der Operation ist allerdings allgemeiner und schrankt
— wie das Beispiel zeigt — die Mdglichkeiten der Operation nicht ein.
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Faktentabelle
Verkaufszeitpunkt Umsatze Verkaufsort
ProduktID OrtlD
DatumID
1 0.* 0.* 1
Datum grtID 0 gt;:jesse
Monat Matum (;
Jahr enge Lan.
Gesamtpreis Region
0.*
1
Produkt
ProduktlD
Bezeichnung
Kategorie
Hersteller

Abbildung 2.4: Sternschema

und fur jede Dimension einBimensionstabelleDie Attribute der Dimensionstabelle entspre-

chen den Attributen der Dimension. Jedes Tupel der Faktentabelle enthalt die einer Kombina-
tion der Dimensionsattribute entsprechenden numerischen Werte, sowie die die Attributkom-
bination beschreibenden Fremdschliissel. Bei der Betrachtung des Sternschemas fallt auf, daf3
es — im Gegensatz zu den fur OLTP-Anwendungen verwendeten Schemata — nicht normali-
siert ist. Die Dimensionstabellen kénnen, unabhéngig davon, ob Abh&ngigkeiten zwischen den
Attributen bestehen, alle Attributkombinationen enthalten. Daher gibt es als Verfeinerung des
Sternschemas d&chneeflockenschepdas man durch Normalisierung der Dimensionstabel-

len erhélt. Abbildung?.5 zeigt das aus dem Sternschema in Abbild@nghervorgegangene
Schneeflockenschema.

Durch die Normalisierung der Dimensionstabellen erhalt man hier eine explizite Darstellung
der Attributhierarchien. Ein entscheidender Nachteil des Schneeflockenschemas ist allerdings,
dalR zur Anfragebearbeitung zuséatzliche Verbundoperationen @@g).notwendig werden.

Das fuhrt zu einem Leistungsverlust bei den zentralen Aufgaben eines Datenlagers: schnelle
Anfragebearbeitung und schnelles (inkrementelles) Laden von Daten. Daher ist das Sternsche-
ma dem Schneeflockenschema in der Regel vorzuziehen.
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Jahr Region
JahrID RegionID
Jahr Name
1 1
0.* 0..*
Monat Land
MonatID LandID
Name Name
JahrID RegionlD
1 Faktentabelle 1
0..* Umsatze 0..*
Verkaufszeitpunkt ProduktiD Verkaufsort
DatumID 1 0.*|0rtID 0.* 1|0rtID
Datum DatumID Adresse
MonatI D Menge Stadt
Gesamtpreis LandID
1
0.*
Produkt
rodukik - ProduktlD T i
roduktkategorie _ |Bezeichnung | ersteller
KategorielD 1 0. KategorielD Q.. 1 HerstellerID
Bezeichnung HerstellerlD Name

Abbildung 2.5: Schneeflockenschema
2.6 Anforderungen an ein Datenlagerverwaltungssystem

Aus den vorangegangenen Punkten ergeben sich folgende Anforderungen an ein zur Implemen-
tierung eines relationalen Datenlagers verwendetes Datenbankverwaltungssystem.

1. Zur Beantwortung der Anfragen werden in der Regel groRe Datenmengen bendtigt. Daher
muf} das verwendete Datenbankverwaltungssystem entweder in der Lage sein grol3e Da-
tenmengen schnell zu lesen oder Verfahren bereitstellen, die die zu lesende Datenmenge
reduzieren, oder beides.

2. Durch die Verwendung des Sternschemas sind Verbundoperationen zwischen der Fakten-
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tabelle und den Dimensionstabellen von zentraler Bedeutung. Daher mul} ein geeignetes
Datenbankverwaltungssystem diese Operation effizient durchfuhren.

3. Nahezu alle Analysen verwenden Aggregation und/oder Gruppierung. Daher missen die-
se Operationen in besonderer Weise unterstitzt werden.

2.7 Inhalt dieser Arbeit und andere Ansatze

In dieser Arbeit stellen wir einige Techniken vor, die wir entwickelt haben, um den im letz-
ten Abschnitt formulierten Anforderungen gerecht zu werden. Wir stellen diese Techniken und
alternative Anséatze hier kurz vor.

Verarbeitung grof3er Datenmengen Wir verwendenKompressionum die auf dem Sekun-
darspeicher abgelegte Datenmenge zu reduzieren. Damit wird auch der zur Ubertragung der
Daten vom Sekundarspeicher in den Primarspeicher erforderliche Aufwand reduziert und ein
schnelles Lesen und Verarbeiten groRer Datenmengen ermdglicht. AuRerdem wird der zur Uber-
tragung der Daten verwendete Puffer besser ausgenutzt.

Andere Mdglichkeiten zur Verarbeitung grof3er Datenmengen bestehen zum Beispiel in der ver-
tikalen Partitionierung der Basisrelationen, in der Verwendung materialisierter Sichten oder in
der Verwendung spezieller Indexstrukturen. Destikale Partitionierung ] der Basisre-
lationen fuhrt — wie die Kompression — zu einer Reduktion der zu Ubertragenden Datenmenge.
Der Nachteil dieses Verfahrens besteht allerdings darin, daR viele zuséatzliche Verbundoperatio-
nen notwendig sind, um die getrennten Daten wieder zusammenzuftWatarialisierte Sich-

ten[ ] werden verwendet, um den Zugriff auf die Basisrelationen moglichst vollstandig
zu vermeiden und statt dessen auf zusatzlich angelegte (kleinere oder fur die Anfrage spezifi-
schere) Relationen zuzugreifen, die zum Beispiel voraggregierte Werte enthalten. Das zentrale
Problem bei der Verwendung materialisierter Sichten besteht darin diese stets auf dem aktuel-
len Stand zu halterSpezielle Indexstrukturemwie zum Beispiel SMAsIY ], werden zum

einen — wie materialisierte Sichten — dazu verwendet, den Zugriff auf die Basisrelationen zu
vermeiden, und zum anderen — wie bei Indexstrukturen tblich — um nur auf kleine, relevante
Bereiche der Basisrelationen zuzugreifen.

Die beschriebenen Verfahren schliel3en sich allerdings gegenseitig nicht aus, so dafd durchaus
auch Kombinationen der Verfahren verwendet werden kdnnen. So kann zum Beispiel die Ver-
wendung einer vertikalen Partitionierung die Vorteile der Kompression durchaus verstéarken.

Verbund zwischen der Fakten- und den Dimensionstabellen Um die Verbundoperation
zwischen der Fakten- und den Dimensionstabellen zu beschleunigen nutzen wir die Tatsache
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aus, dal’ Fakten- und den Dimensionstabellen in der Regel — implizit — nach dem Zeitpunkt des
Einfugens der Tupel geballt sind (vgl. Kapitél. Wir haben einen Operator entwickelt, der,
wenn diese Ballung vorliegt, eine sehr effiziente Berechnung des Verbunds ermdglicht.

Alternativen hierzu sind spezielle Indexstrukturen, die die Berechnung des Verbunds unterstut-
zen | ], wie zum Beispiel Bitvektor-Verbund-Indexstrukturen95. Bei diesen Verfah-

ren werden Bitvektoren verwendet, um nicht qualifizierende Tupel vor der Verbundoperation
herauszufiltern und so den Aufwand fur die Verbundoperation zu reduzieren. Es ist allerdings
zum einen nicht immer madglich, eine grofRe Tupelmenge herauszufiltern, und zum anderen kon-
nen die Bitvektoren bei Verbundattributen, die eine grof3e Anzahl unterschiedlicher Werte an-
nehmen, sehr grol3 werden, so dal3 der mit der Nutzung der Indexstruktur verbundene Aufwand
zu grol3 wird.

Effiziente Gruppierungen und Aggregationen Zur effizienten Untersttitzung von Gruppie-
rung und Aggregation haben wir Spezialfalle dieser Operationen identifiziert, die in Datenla-
gern haufig benétigt werden und die eine effizientere Auswertung, als dies bei herkdmmlichen
Datenbankverwaltungssystemen der Fall ist, ermdglichen. Wir haben auch hier Operatoren im-
plementiert, die diese effizientere Auswertung realisieren.

Die effiziente Durchfuhrung von Gruppierung und Aggregation kann auch — wie oben schon
angedeutet — mit Hilfe materialisierter Sichten oder mit Hilfe spezieller Indexstrukturen unter-
stutzt werden. Bei der Verwendung materialisierter Sichten werden bestimmte Aggregate vor-
ausberechnet, die dann bei der Anfragebearbeitung genutzt werden kénnen. Hierzu mufd dann
ermittelt werden, welche Aggregate bei der Anfragebearbeitung maoglichst flexibel und effizient
genutzt werden konnern| ]. Spezielle Indexstrukturen wie zum Beispiel SMAs kdnnen
zum einen direkt aggregierte Werte zur Verfigung stellen und zum anderen die Suche nach den
zu aggregierenden Werten in den Basisdaten erheblich beschleuiigead.

Da unsere Techniken die Verwendung von Indexstrukturen nicht ausschliel3en sind auch hier
erfolgversprechende Kombinationen moglich.

Im folgenden Kapitel werden wir zundchst das Laufzeitsystem AODB vorstellen, bevor wir in
den Kapitelrd und5 die oben erwéahnten Techniken darstellen.
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Kapitel 3

AODB

In diesem Kapitel wird das Laufzeitsystem AODB beschrieben. Die in den beiden folgenden
Kapiteln4 und 5 beschriebenen Techniken wurden in das hier beschriebene System integriert
und im Rahmen dieses Systems experimentell evaluiert. Nach der Einleitung und der Beschrei-
bung der Entwurfsziele fir das System in Abschaitt beschreiben wir in Abschni&.2 die
Architektur und in den Abschnitteb 3-3.6 die einzelnen Komponenten des Systems.

3.1 Einleitung

3.1.1 Anfragebearbeitung

Die Bearbeitung einer Anfrage in einem relationalen Datenbanksystem kann grob in zwei Schrit-
te unterteilt werden. Im ersten Schritt wird die deklarative Anfrage, zum Beispiel in SQL

[ ], vom Anfragetbesetzer mit Hilfe der vorhandenen Metadaten in einen Auswertungs-

plan Ubersetzt. Im zweiten Schritt wird dieser Auswertungsplan dann vom Laufzeitsystem be-
zuglich der in der Datenbank gespeicherten Daten ausgewertet (vgl. AbbBd)ng

Ein Auswertungsplan beschreibt die Art und die Reihenfolge der zur Beantwortung einer Anfra-

ge notwendigen Schritte. Das Ziel des Anfrageuibersetzers ist, einen zu der gegebenen Anfrage
aquivalenten Auswertungsplan zu erzeugen, der bei der Auswertung durch das Laufzeitsystem
maoglichst wenig Ressourcen bendtigt. Dazu mul3 der Anfragelbersetzer die vom Laufzeitsy-

stem zur Verfligung gestellten Bausteine zur Formulierung eines Auswertungsplans und deren
Kosten kennen. Um zu einem leistungsfahigen Gesamtsystem zu gelangen, sollte das Laufzeit-
system effiziente, den Benutzeranforderungen entsprechende Bausteine zur Verfligung stellen.

AODB ist ein Laufzeitsystem fir relationale Datenbankverwaltungssysteme, das die Anforde-
rungen von OLAP-Anwendungen in besonderer Weise bertcksichtigt, also ein Laufzeitsystem

15
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deklarative Anfrage
Metadaten

@—> Anfragetbersetzer

Daten

Auswertungsplan

|

Laufzeitsystem

Ergebnis

Abbildung 3.1: Anfragebearbeitung

fur ein relationales Datenlagerverwaltungssystem. Wegen seiner flexiblen Architektur ist es aber
auch als Grundlage fir andere relationale Datenbankverwaltungssysteme geeignet. Es existiert
zur Zeit ein Forschungsprototyp, der zur Bewertung verschiedener leistungssteigernder Techni-
ken entwickelt wurde.

3.1.2 Entwurfsziele

Die Haupttatigkeit — und damit auch der Hauptgrund fiir die Ressourcennutzung — des Laufzeit-
systems eines Datenbankverwaltungssystems besteht im Kopieren von Daten. Einerseits werden
die zu verarbeitenden Daten vom Sekundarspeicher in den Primarspeicher kopiert, andererseits
werden sie aber auch im Laufe der Anfragebearbeitung mehrfach im Primarspeicher kopiert und
eventuell sogar wieder auf den Sekundarspeicher ausgelagert. Ziel der Entwicklung eines Lauf-
zeitsystems mul3 es daher sein, den Kopieraufwand auf ein Minimum zu reduzieren. Obwohl
es schon relativ frih in der Entwicklung relationaler Datenbanken die Erkenntnis gab, dal? ein
leistungsfahiges Datenbankverwaltungssystem die Balance zwischen E/A-Last und Prozessor-
last halten muf3( ], hat sich die Forschung bisher fast ausschlief3lich mit der Reduktion
der E/A-Last beschaftigt. Beim Entwurf und bei der Konstruktion von AODB war unser Ziel
daher die vorhandenen Erkenntnisse zur Reduktion der E/A-Last zu nutzen und neue Ansatze
zur Reduktion der Prozessorlast zu finden.

Im folgenden AbschnitB.2wird die Architektur des Systems aus der Sicht eines Nutzerprozes-
ses beschrieben. Anschliel3end werden in den AbschitBei.6 die einzelnen Komponenten
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Abbildung 3.2: Architektur von AODB

des Systems dargestellt.

3.2 Architektur

In Abbildung 3.2 ist die Architektur von AODB schematisch dargestellt. Das System erhalt
als Eingabe Auswertungspléne von einem Anfrageubersetzer und liefert einen Tupelstrom als
Ausgabe. Sowohl Ein- als auch Ausgabe erfolgen in textueller Form und sind somit architektur-
und betriebssystemunabhangig. Die Umsetzung zwischen der textuellen Darstellung und der
internen Darstellung erfolgt durch die &seuerundezeichnete Komponente.

Das System besteht aus vier Hauptkomponenten:

e Die Komponentephysischer Satzspeichenthélt alle Systembestandteile, die zur Spei-
cherung und zum Wiederauffinden physischer Satze bendétigt werden. Ein physischer Satz
ist dabei eine Folge von Bytes, deren Semantik innerhalb des physischen Satzspeichers
nicht bekannt ist. Abschnift.3 enthalt eine detailliertere Beschreibung des physischen
Satzspeichers.
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¢ Die logische Satzschnittstell®esteht aus den Systembestandteilen, die zur Interpretati-
on der in den physischen Satzen abgelegten Informationen bendétigt werden. Sie wird in
Abschnitt3.4 beschrieben.

e AVM, die AODB Virtual Machinewird zur Verarbeitung aller typabhéngiger Information
in AODB verwendet. Ihre Aufgaben, ihr Aufbau und ihre Funktion werden in Abschnitt
3.5beschrieben.

¢ Die Komponentghysische Algebranthalt die zur Auswertung der SQL-Anweisungen
verwendeten (relationen-)algebraischen Operatoren. Deren Beschreibung befindet sich in
Abschnitt3.6.

3.3 Physischer Satzspeicher

In diesem Abschnitt werden die Strukturen beschrieben, mit deren Hilfe in AODB einzelne
(physische) Satze effizient auf sekundaren Speichermedien abgelegt, aufgefunden und genutzt
werden. Dazu betrachten wir zunéchst in Abschhiit 1die generelle Organisation des Sekun-
darspeichers, anschliel3end in den Abschniité&rPund3.3.3die im Sekundarspeicher verwen-

deten Objekte und dann in AbschriitB.4die Organisation des Systempuffers, der Schnittstelle
zwischen Primar- und Sekundarspeicher. Im folgenden werden Sekundarspeicherdatenstruktu-
ren detaillierter als Primérspeicherdatenstrukturen beschreiben, da eine Sekundarspeicherdaten-
struktur Ublicherweise das Ergebnis einer Designentscheidung ist, wohingegen eine Primarspei-
cherdatenstruktur sich oft aus den verwendeten Werkzeugen ergibt.

3.3.1 Organisation des Sekundéarspeichers

Der gesamte Sekundarspeicher wird in AODB als eine Menge von Partitionen aufgefal3t. Eine
Partitionist ein linearer Adrel3raum fester Grol3e mit sichtbaren Seitengrenzen, der tblicherwei-
se einem Festplattenlaufwerk oder einer Partition auf einem Festplattenlaufwerk entspricht. Die
Grol3e delSeitenist in jeder Partition konstant und ist in der Regel ein ganzzahliges Vielfaches
der Blockgro3e des verwendeten Festplattenlaufwerks. Zusammengehérende Seiten werden in
Segmentemusammengefaldt. Um den Aufwand zur Verwaltung der Segmente zu begrenzen, ist
ein Segment als eine Menge von Extents organisiert (vgl. 3.8!itef]). Ein Extentist eine

Menge von physisch aufeinanderfolgenden Seiten, der durch die erste Seite und die Anzahl der
zum Extent gehtrenden Seiten spezifiziert werden kann.

Eine Datenbank besteht — bezlglich der auf dem Sekundarspeicher abgelegten Objekte — aus
einer Menge vorRelationerundIndexstrukturenJede Relation oder Indexstruktur besteht aus
mehreremphysischen Satzedie auf den Seiten eines oder mehrerer Segmente gespeichert sind.
Ein Segment enthalt aber nie Seiten unterschiedlicher Relationen oder Indexstrukturen. Die
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Datenbank
1
0..*

enthalt

gespeichert in
0.1

Relation/Indexstruktur
1

P, x
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0.*
1

Seite
1.*

1 1.*
<« besteht aus <« enthalt
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gehort zu

Extent Partition

Abbildung 3.3: Organisation des Sekundéarspeichers

Zusammenhange zwischen den Begriffen sind in Abbild8ri&in UML-Notation [ ]
grafisch dargestellt.

3.3.2 Physische Satze und Seiten
3.3.2.1 Eigenschaften

Wie schon in AbschnitB.2 erwdhnt ist ein physischer Satz eine Folge von Bytes, die beziglich
des Anwendungsbereichs keine Semantik besitzt. In AODB mul} jeder physische Satz vollstan-
dig auf einer Seite abgelegt werden, d.h. die Grél3e eines physischen Satzes kann die Seitengro-
3e der betreffenden Partition nicht Ubersteigen.

Zur Unterstitzung unterschiedlicher Anforderungen kann der Inhalt einer Seite in unterschied-
licher Weise strukturiert werden. Die Art der Strukturierung wirdsdstentyezeichnet. Die
Seitentypen unterscheiden sich in folgenden voneinander unabhangigen Eigenschaften:

e Vorhandensein von Verwaltungsstrukturen fur variabel lange Séatze
e Maoglichkeit einzelne Satze zu l6schen oder zu verschieben

e Unterstitzung der Wiederherstellung im Fehlerfall

Die in Tabelle3.1 aufgefiihrten Kombinationen sind in AODB vorhandeandere Seitentypen
werden zur Zeit zum Beispiel zur Implementierung verschiedener Indexstrukturen entwickelt.

Tatsachlich sind die Seiten der Typé&ppend-Only Slotted Pagend Recoverable Slotted Page je zwei
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Plain Page Recoverable Append-Only| Recoverable
Plain Page | Slotted Page| Slotted Page

variable Lange nein nein ja ja
l6schen nein nein nein ja
Wiederherstellung  nein ja nein ja

Tabelle 3.1: Seitentypen

———Kopfteil I} erster Satz——|
| ] | | |
|
4
RN N N
———FuRteir——

Abbildung 3.4: Seitenaufbau

3.3.2.2 Aufbau

Der prinzipielle Aufbau der Seiten ist in Abbilduriy4 dargestellt (vgl. auch(}R93). Die
Verwaltungsinformation ist auf einen Kopf- und einen Ful3teil verteilt. Der Kopfteil enthalt alle
Informationen, die in einem Speicherbereich festen Lange abgelegt werden kdnnen. Die Lange
des Kopfteils ist daher fir alle Seiten eines Seitentyps konstant. Beispiele fir Informationen,
die im Kopfteil abgelegt werden, sind der Seitentyp, die Ladnge des Fuliteils oder auch eine
Prufsumme, die zur Wiederherstellung im Fehlerfall verwendet wird. Der Ful3teil besteht aus
mehreren Verwaltungssatzen fester Lange, die Informationen tber die auf der Seite abgelegten
Satze variable Lange enthalten. Dies sind unter anderem die Lange und ein Zeiger auf den
Anfang des variablen Satzes. Die Anzahl der im Ful3teil vorhandenen Verwaltungsséatze hangt
von der Anzahl der auf der Seite abgelegten Satze und damit von der GroRe dieser Satze ab.
Die Lange des Ful3teils ist also variabel. Falls eine Seite keine variabel langen Satze enthalt,
wie zum Beispiel im Fall deRecoverable Plain Pag&kann der Ful3teil auch wegfallen. Im
Sonderfall dePlain Pageist auch kein Kopfteil vorhanden.

Versionen vorhanden. Eine Version ordnet die Séatze mdglichst platzsparend an, und die andere Version richtet die
Séatze an 8 Byte Grenzen aus, um die Verarbeitung im Priméarspeicher zu beschleunigen (vgl. auch Ab§chnitt
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Interpretationsobjekt
derVerweis : void*

zuweisen(einVerweis : void*
6sen()

Abbildung 3.5: Minimale Schnittstelle eines Interpretationsobjekts

3.3.2.3 Implementierung

Der Zugriff auf die Informationen einer Seite erfolgt durcherpretationsobjekteBetrachten
wir daher zunachst das

Interpretationsobjekte-Muster . Bei der Implementierung von Datenbankverwal-
tungssystemen ist es haufig erforderlich im Systempuffer vorhandene Sekundéar-
speicherdatenstrukturen zu interpretieren. Die einfachste Losung, die Daten in eine
entsprechende Primarspeicherdatenstruktur zu tberfiihren (d.h. zu kopieren), ist al-
lerdings sehr teuer. Wir verwenden daher zu diesem Zwsekpretationsobjekte

Interpretationsobjekte enthalten das zur Interpretationen einer Sekundarspeicherda-
tenstruktur notwendige Wissen tber den Aufbau dieser Struktur. Um eine Sekun-
darspeicherdatenstruktur zu interpretieren, wird der entsprechende Speicherbereich
im Systempuffer dem Interpretationsobjekt mitveiserfengl.attach zugewiesen

(vgl. auch Abbildung3.5). Alle Methoden des Interpretationsobjekts beziehen sich
dann auf den zugewiesenen Speicherbereich. Der aktuelle Zustand des Objekts er-
gibt sich also aus diesem Speicherbereich und eventuell aus Parametern, die den
Aufbau der Sekundarspeicherdatenstruktur bestimmen. Die Datenelemente eines
Interpretationsobjekts bestehen also aus einem Verweis auf den gerade betrachte-
ten Speicherbereich und aus den Parametern.

Da die Parameter sich wahrend der Lebensdauer eines Interpretationsobjekts nicht
andern und mizuweiserjederzeit ein neuer Speicherbereich zugewiesen werden
kann, kdnnen nacheinander unterschiedliche Speicherbereiche mit Hilfe eines In-
terpretationsobjekts zu interpretiert werden. Die Lebensdauer der Interpretations-
objekte Ubersteigt daher in der Regel die Lebensdauer der zu interpretierenden
Speicherbereiche im Systempuffer bei weitem.

Es ist zur Leistungssteigerung auch maglich, abgeleitete Informationen nicht bei
jeder Verwendung neu zu bestimmen, sondern sie in Datenelementen des Inter-
pretationsobjekts zwischenzuspeichern. Diese missen dann allerdings bei einem
erneuterzuweiseraktualisiert werden.
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PGE_PlainPage

theContents : ptr_t
thePageSize : uint16

clear()

init()

attach()
detach()
prepare_read()
prepare_write()

/\
| |
PGE_R_PlainPage PGE_AONAL_SlottedPage
theBeginSlot : Slot*
Isn() theEndSilot : Slot*
checksum()
fits()
L/A insertRecord()
operator[]()
PGE_RNAL_SlottedPage begin()
theBeginSlot : Slot* end()
theEndSilot : Slot* noRecords()
noslots()
fits() freeSpace()
insertRecord() net_capacity()
deleteRecord()
updateRecord() /
; /
insertintoRecord() ﬁl
deleteFromRecord() \
moveRecordTo() PGE_AOAL_SlottedPage
operator[]()
begin()
end()
isSEmpty()
noRecords()
noslots()
noFreeSlots()
gc()
freeSpace()
net_capacity()

/\
L'J
PGE_RAL_SlottedPage

Abbildung 3.6: Schnittstelle der Seitenobjekte

Im Falle der Seiten bestehen die Datenelemente der Interpretationsobjekte aus einem Verweis
auf den Seiteninhalt und aus einem Parameter, der Seitengrél3e (vgl. auch AbBilgung

Zur Unterscheidung zwischen dem Interpretationsobjekt und dem Bereich im Systempuffer, der
den Zustand enthalt, sprechen wir im ersten Fall &ettenobjektind im zweiten Fall von der
Seite
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Iterator

Aggregat

operator!=(einlterator : Iterator) : Boolean
anfang() : Iterator |1..1 0.* nachster()

ende() : Iterator aktuellesElement() : Element

Verwendung eines Iterators: AN

Aggregat a;

Iterator i;

for(i = a->anfang(); i != a->ende(); i->né&chster()) {
verarbeite i->aktuellesElement();

}

Abbildung 3.7: Iterator-Muster

Die von dem jeweiligen Seitenobjekt zur Verfigung gestellte Schnittstelle hangt von den auf
der Seite vorhandenen Verwaltungsstrukturen ab. Einen Uberblick gibt Abbilgléna der
die den beschriebenen Seitentypen entsprechenden Klassen in UML-Notation dargestellt sind.

Da in einigen Seitenobjekten zur Leistungssteigerung abgeleitete Informationen im Seitenob-
jekt zwischengespeichert werden, kann die Ausfihrung der Methogeisenelativ aufwen-

dig werden. Daher existieren Ublicherweise mehrere Seitenobjekte des gleichen Typs gleichzei-
tig. (Genauer existiert fur jede Seite im Systempuffer genau ein Seitenobjekt. Dieses Seitenob-
jekt ist jeweils von dem gleichen Typ wie die entsprechenden Seite.)

Falls ein Seitentyp die Verwaltung variabel langer Satze unterstitzt, stellt das entsprechende
Seitenobjekt Methoden zum Zugriff auf die Satze zur Verfigung. Dieser Zugriff kann zum
einen direkt, d.h. Gber die Nummer des Satzes, oder iibemtorenerfolgen.

Allgemein ist dadterator-Muster (vgl. Abbildung 3.7 und | ]) eine Moglichkeit se-
guentiell auf die einzelnen Elemente eines aggregierten Objekts zuzugreifen, ohne die Struktur
des aggregierten Objekts zu kennen. Das aggregierte Objekt besitzt dazu zwei Methfadgn
undende Die Methodeanfanggibt dabei einen Iterator zurlick, dessen aktuelles Element das
erste Element des aggregierten Objekts ist. Die Metteoakegibt einen Iterator zuriick, der

zur Uberpriifung, ob ein Iterator bereits alle Elemente betrachtet hat, verwendet werden kann.
Der Iterator besitzt denperator!= zur Uberpriifung, ob das Ende bereits erreicht wurde, die
Methodenachster um das nachste Element des aggregierten Objekts zu betrachten, und die
MethodeaktuellesElemenum auf das aktuelle Element zuzugreifen.

Die von den Seitenobjekte zur Verfiigung gestellten Iteratoren ermdglichen dementsprechend
den sequentiellen Zugriff auf alle Satze einer Seite, wobei der Benutzer des Iterators den Sei-
tentyp nicht kennen muf3. Die Schnittstelle des Iterators ist fur alle Seitentypen gleich.
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3.3.3 Segmente und Partitionen
3.3.3.1 Eigenschaften

Obwohl prinzipiell Seiten beliebiger Typen in einem Segment zusammengefal3t werden kdnnen,
sind die Segmente in der Regel homogen, da die Eigenschaften der Seiten nur dann sinnvoll
genutzt werden kénnen, wenn sie von allen Seiten eines Segments unterstitzt werden. Dement-
sprechend gibt es analog zu den Seitentypen Segmenttypen, die eine bestimmte Kombination
von Eigenschaften beschreiben. Ein Basisrelation wird zum Beispiel in einem oder mehreren
Segmenten des Ty@&otted Page Segmegéspeichert, das Seiten des Tyecoverable Slot-

ted Pageenthalt. FUr eine wahrend der Anfragebearbeitung temporéar angelegte Relation gentigt
hingegen eippend Only Segmeriin solches Segment besteht aus Seiten desAppend-

Only Slotted Pageind unterstitzt daher weder eine Wiederherstellung im Fehlerfall noch das
Loschen einzelner Satze. Die bisher vorhandenen Segmenttypen sind in AblBlddrayf

Seite28 dargestellt.

Zur Verwaltung der zu einer Partition gehérenden Segmente und Seiten gibt es in jeder Par-
tition drei spezielle Segmente: dd&aster-Segmentdas FreeExtent-Segmenind dasFree-
Spacelnventory-Segmebias Master-Segment enthélt spezielle Satzeyidister-RecordDie
Master-Records beschreiben die in der Partition gespeicherten Segmente und zwar sowohl die
von Benutzern angelegten als auch die drei speziellen Verwaltungssegmente. Das FreeExtent-
Segment beschreibt, welche Extents zum gegebenen Zeitpunkt zu keinem Benutzer-Segment
gehoren. Das FreeSpacelnventory-Segment enthalt Informationen tber den Belegungsgrad al-
ler Seiten der Partition. Diese Information wird verwendet, um Seiten eines bestimmten Be-
legungsgrads schnell zu finden. Da die exakte Beschreibung des Belegungsgrads aller Seiten
allerdings zu viel Platz bendtigen wirde, enthalt das FreeSpacelnventory-Segment ungenaue
Informationen, die bei der Suche nach einer passenden Seite nur als Filter verwendet werden
konnen.

3.3.3.2 Aufbau

Ein Segment besteht aus einer Menge von Seiten, die in Extents zusammengefalit sind. Alle ein
Segment beschreibenden Informationen wie zum Beispiel der Segmenttyp, der Segmentname
oder die zu dem Segment gehdrenden Extents werden im Master-Segment abgelegt. Ein Seg-
ment wird jeweils durch zwei Master-Records beschrieben, etegment-Deskriptamnd eine
Extent-Tabellévgl. Abbildung3.8).

Ein Segment-Deskriptor enthalt alle zur Beschreibung eines Segments notwendigen Informa-
tionen fester Lange, sowie einen Verweis auf die Extent-Tabelle. Dieser Verweis wird durch
die Aufnahme des systemweit eindeutigeatzidentifikatorgRID ftr engl. record identifier
oderrow identifie) der Extent-Tabelle in den Segment-Deskriptor realisiert. Ein solcher Satzi-
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| | . | | | . [ [ | . 1)
TRID der Extent-Tabelle TGesamtgrc‘j eT Name
Segment-Typkennung AnfangsgréRe | Indikatoren
Master-Record-TypkennungVachstumsschrittweiegmentnummer
Extent-Deskriptor
C T T e )

T Létlge

Seitennummer

Abbildung 3.8: Master-Records: Segment-Deskriptor (1) und Extent-Tabelle (2)

kleinste Startseite des Teilbaums
nur der 3. Indikator ist gesetzt, da die Lange aller
Extents zwischen 4 und 7 Seiten betragt

| 10 :0100[,| 30 :1010].] 60 : 1001]

10 4 [ 18 7 | |30 12 ] 48 : 3 | | 60 1 | 67 . 8

}

Lange
Startseite

Abbildung 3.9: Aufbau des FreeExtent-Segments

dentifikator besteht aus einer Partitionsnummer, der Seitennummer innerhalb der Partition und
Satznummer auf der Seite.

Eine Extent-Tabelle enthélt eine variable Anzéixtent-DeskriptorenEin Extent-Deskriptor
besteht jeweils aus der Nummer der ersten Seite und der Lange des Extents. Die Extent-De-
skriptoren sind innerhalb einer Tabelle aufsteigend nach Startseiten sortiert. Die Grol3e der Ex-
tent-Tabelle kann die Grol3e einer Seite nicht Uberschreiten. Falls dies erforderlich sein sollte,
muf das Segment reorganisiert werden. Durch die Trennung der Extent-Tabelle vom Segment-
Deskriptor kann sichergestellt werden, dal3 ein einmal angelegter Segment-Deskriptor nie ver-
schoben werden muf3. Falls eine Extent-Tabelle aufgrund ihres Wachstums nicht mehr auf ihre
ursprungliche Seite pafdt, muR3 sie auf eine andere Seite verschoben werden. Die Position des
Segment-Deskriptors bleibt davon unberuhrt. Daher kann jedes Segment systemweit eindeutig
durch den Satzidentifikator seines Segment-Deskriptors identifiziert werden.

Das FreeExtent-Segment enthélt die Extent-Deskriptoren aller freien Extents. Diese Extent-
Deskriptoren sind je Seite, wie in den Extent-Tabellen, aufsteigend nach der ersten Seite des
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Extents sortiert. Falls eine Seite nicht genug Platz fir alle freien Extent-Deskriptoren zur Verfu-
gung stellt, verwendet das FreeExtent-Segment eine B-Baum-ahnliche Struktur (vgi/{),

die die Startseite als Schlissel verwendet. Dabei enthalten die Blattseiten die Deskriptoren der
freien Extents und die inneren Seiten spezielle Deskriptoren, die aus zwei Teilen bestehen. Der
erste Teil enthalt die kleinste Startseite des zugrundeliegenden Teilbaums. Der zweite Teil ent-
halt » Indikatoren (englflagg. Der erste Indikator gibt an, ob der Teilbaum einen Extent mit
einer freien Seite enthalt, der zweite Indikator gibt an, ob der Teilbaum einen Extent mit minde-
stens zwei und weniger als vier freien Seiten enthalt;-dedndikator gibt an, ob der Teilbaum

einen Extent mit mindester?$ und weniger al€‘*! freien Seiten enthalt und derte Indikator

gibt an, ob der Teilbaum einen Extent mit mehr 2iidreien Seiten enthalt. In Abbildung.9

ist ein Beispiel eines Baums der Hohe 2 mit= 4 dargestellt. Mit Hilfe der im FreeExtent-
Segment enthaltenen Information konnen freie Extents, die zum Vergro3ern eines Segments
bendttigt werden, schnell gefunden werden.

Das FreeSpacelnventory-Segment enthalt fir jede Seite in der Partition 4 Bit, in denen der Bele-
gungsgrad der Seite kodiert wird. Die Grof3e des FreeSpacelnventory-Segments wird daher zum
Zeitpunkt der Erzeugung der drei Verwaltungssegmente einmalig festgelegt, und sie wird nicht
mehr verandert. Die Bedeutung der vier Bit kann jeweils von dem Segment, dem die Seite an-
gehort, frei festgelegt werden. Bei dieser Festlegung muf3 lediglich die feststehende Bedeutung
der WerteD000 (Seite nicht initialisiert) und 111 (Seite kann keine weiteren Daten aufnehmen)
beachtet werden. Da der exakte Zustand einer Seite in der Regel nicht durch vier Bit dargestellt
werden kann, kdnnen die Informationen des FreeSpacelnventory-Segments nur als Hinweise
interpretiert werden, die vor der Verwendung noch Uberprft werden missen. Da es sich bei
dem Belegungsgrad um eine abgeleitete Gro3e handelt, die jederzeit wiederhergestellt werden
kann, ist es nicht notwendig, dal3 das FreeSpacelnventory-Segment eine Wiederherstellung im
Fehlerfall unterstitzt. Daher werden hier Seiten vom Flgoin Pageverwendet.

Durch Konvention ist festgelegt, dal? die erste Seite des Master-Segments stets auf der Seite
einer Partition abgelegt wird. Diese Seite enthalt die die Segment-Deskriptoren und Extent-Ta-
bellen des Master-Segments, der FreeExtent-Segments und des FreeSpacelnventory-Segments,
die durch die Segmentnummern 1, 2 und 3 eindeutig identifiziert werden kdnnen (vgl. Abbil-
dung3.10.

3.3.3.3 Implementierung

Die zur Darstellung der unterschiedlichen Segmenttypen verwendeten Klassen sind in Abbil-
dung3.11 zusammengefal3t. Die allen gemeinsame Funktionalitat der Verwaltung der zu Ex-
tents zusammengefalRten Seiten ist in der BasiskiaE$® Segmentnplementiert. Obwohl
prinzipiell alle dazu notwendigen Information dem Segment-Deskriptor entnommen werden
kann, werden einige haufig verwendete Informationen wie zum Beispiel die RID der Extent-
Tabelle in den (transienten) Instanzen \BI6G_Segmemivischengespeichert.
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Seitenkopf [MSD |FESD |FSISD |

FSISET | IMSET |

[FESET

IDSET
— LT

MS-D Master-Segment-Deskriptor

MS-ET  Master-Segment-Extent-Tabelle

FES-D FreeExtent-Segment-Deskriptor

FES-ET FreeExtent-Segment-Extent-Tabelle

FSIS-D  FreeSpacelnventory-Segment-Deskriptor
FSIS-ET FreeSpacelnventory-Segment-Extent-Tabelle
DS-D Daten-Segment-Deskriptor

DS-ET Daten-Segment-Extent-Tabelle

Abbildung 3.10: Die erste Seite (des Master-Segments) einer Partition

Der Zugriff auf die einzelnen Seiten eines Segments erfolgt — ebenso wie der Zugriff auf die
einzelnen Satze einer Seite — mit Hilfe véteratoren(vgl. Darstellung in Abschnit.3.2.3auf
Seite23). Die Segment-Iteratoren iterieren allerdings nicht tGber die Seiten, sondern tber die
Seitenidentifikatore(PID fur engl. page identifiey der zum Segment gehérenden Seiten. Ein
Seitenidentifikator besteht aus einer Partitionsnummer und Seitennummer innerhalb der Parti-
tion (entspricht also einem Satzidentifikator ohne die Satznummer). Zur Bestimmung der Sei-
tenidentifikatoren mussen lediglich die ein Segment beschreibenden Master-Records betrachtet
werden, so dald ein Zugriff auf die Seiten nicht erforderlich ist. In Abbilds8uig sind die zur
Verwaltung der Seiten einer Partition bendtigten Klassen dargestellt.

Um mit Hilfe der Seitenidentifikatoren auf die Seiten selbst und damit auch auf den Seiteninhalt
zuzugreifen, wird der im folgenden Abschnitt beschriebene Systempuffer verwendet.

3.3.4 Organisation des Systempuffers
3.3.4.1 Aufgabe und Zielsetzung

Generell ist die Aufgabe des Systempuffers den hoheren Schichten des Datenbankverwaltungs-
systems die zu bearbeitenden Datenobjekte mit moglichst geringem Aufwand im Primarspei-
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SEG_Segment

theDescriptorRID : RID

theExtentTableRID : RID

theFactory : PageObjectFactory*
theMasterSegment : SEG_MasterSegment*
theOpenCount : uint32

theNextInBucket : SEG_Segment*

name()
partitionNo()

rid()
isRecoverable()
allocatePages()
freePages()
compact()

begin()

end()

totalSize()
masterSegment()
freeExtentSegment()
FSISegment()

P
| |
SEG_PlainPageSegment SEG_RecordSegment
/ \\ insertRecord()
\ - \
SEG_FreeExtentSegment SEG_FreeSpacelnventorySegment | | SEG_SlottedPageSegment | | SEG_AppendOnlySegment
setall() deleteRecord()
findPage() updateRecord()
findRange() insertRecordRange()
findPageAndWrite() deleteRecordRange()
freeSpacelnfo() updateRecordRange()

freeSpacelnfo()

/%

SEG_MasterSegment

Abbildung 3.11: Schnittstellen der Segmentobjekte

cher zur Verfiigung zu stellen. Dies ist notwendig, da Daten nicht direkt auf dem Sekundarspei-
cher bearbeitet werden kdnnen. Da die Grol3e der Datenbank die GroRe des Primarspeichers
in der Regel Ubersteigt, ist es nicht moglich alle einmal in den Primarspeicher geladenen Da-
ten bis zum Ende der Verarbeitung dort zu belassen. Daher mul3 eine Mdglichkeit existieren
»=alte” Daten aus dem Primarspeicher zu verdrdngen und ,,neue” einzulagern. Obwohl aktuelle
Betriebssysteme zur Verwaltung des virtuellen Speichers eine ahnliche Funktionalitat zur Ver-
fugung stellen, ist es sinnvoll fir ein Datenbankverwaltungssystem einen eigenen Systempuffer
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SEG_FreeSpacelnventorySegment

setall()
SEG_FreeExtentSegment SEG_MasterSegment findPage()

findRange()
findPageAndWrite()

1.1 freeSpacelnfo()
freeSpacelnfo()

0“*

MasterRecord

theRecordType : MasterRecordType

/\

SegmentDescriptor

theSegmentType : SegmentType
theExtentTableRID : RID
theGrowSize : uint32
thelnitialSize : uint32
theTotalSize : uint32

theFlag : uintl6

theName : char[64] ExtentTable
isRecoverable() 11
setRecoverable() -
isTemporary() 0.*
setTemporary() -
isAligned() ExtentDescriptor
setAligned() theStart : PageNo

theSize : uint32

Abbildung 3.12: Verwaltung der Seiten einer Partition

einzurichten. Einige wesentliche Punkte, in denen sich die Anforderungen eines Datenbankver-
waltungssystems an den Systempuffer von denen eines Betriebssystems unterscheiden, findet
man bei Stonebraket[o8].

Das zentrale Ziel bei der Implementierung eines Systempuffers ist die Minimierung der Kosten
der E/A-Vorgange. Einerseits nutzt man die Ublicherweise anzutreffende Lokalitat der Zugriffe
(val. [ ]) und die in einem Datenbankverwaltungssystem oft vorhandenen Informatio-
nen uber den zukinftigen Datenbedarf, um die Anzahl der E/A-Vorgédnge zu minimieren. An-
dererseits versucht man moglichst sequentiell auf den Sekundéarspeicher zuzugreifen, um die
Kosten je Vorgang zu reduzieren.

Um ein weiteres Ziel, die Minimierung des Rechenaufwands, zu erreichen, bemiht man sich
um eine einfache Verwaltung des Systempuffers. Dazu legt man zum einen fest, dal3 Daten nur
seitenweise ein- oder ausgelagert werden und zum anderen verwendet man moglichst nur ei-
ne SeitengréRe (vgl-HR99). Die Verwendung von unterschiedlichen SeitengrofRen fuhrt nach
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Schoning § } zu einer erheblich aufwendigeren Verwaltung, da zum Beispiel zur Einla-
gerung einer Seite unter Umstanden mehrere im Systempuffer benachbarte Seiten zur Ausla-
gerung bestimmt werden mussen. Dieser zusatzliche Rechenaufwand ist in einem auf OLAP-
Anwendungen zugeschnittenen System aufgrund der ohnehin schon hohen Anforderungen an
die Prozessorleistung nicht zu rechtfertigen. Die Alternative besteht in der Aufteilung des Sy-
stempuffers in mehrerBufferbereicheln diesem Fall steht fiir jede verwendete Seitengrol3e

ein eigener Pufferbereich zur Verfliigung. Diese Losung ist zwar sehr einfach zu implementieren
und wird daher auch in kommerziellen Datenbankverwaltungssystemen zum Beispiel in DB/2
von IBM verwendet | ], hat aber auch einen erheblichen Nachteil: Die ,korrekte* Wahl

der GroR3en der einzelnen Pufferbereiche, die im Falle wechselnder Lastsituationen unter Um-
standen gar nicht moglich ist, ist fur die Leistungsfahigkeit des Gesamtsystems von erheblicher
Bedeutung.

3.3.4.2 Aufbau

Der Systempuffer von AODB besteht — falls mehrere Seitengrdf3en benotigt werden — aus meh-
reren Pufferbereichen mit festen SeitengroRen. Wir haben diese Losung aus zwei Grinden ge-
wahlt:

e Sie ist mit der geringsten Belastung des Prozessors verbunden.

e FUr den haufig anzutreffenden Fall, dal3 nur eine SeitengréRe bendtigt wird, ist sie mit
keinerlei Nachteilen verbunden.

Jeder Pufferbereich besteht aus einer eigenen Pufferverwaltung und aus einer Menge von Puf-
ferrahmen, die jeweils eine Seite aufnehmen kdnnen. Da die Grél3e der Pufferbereiche fest ist,
kann die Verwaltung der einzelnen Teile unabhangig voneinander erfolgen.

Zur Auswahl der zu ersetzenden Seiten wird, wie in vielen Betriebssystemens{gid) und
Datenbankverwaltungssystemen (vgl. zum Beisgield 97, ]), der LRU-Algorithmus
verwendet. LRU steht filLeast Recently Usedl.h. es wird jeweils die Seite ersetzt, deren
letzter Zugriff am weitesten in der Vergangenheit liegt. Die Ubliche Implementierung dieses
Verfahrens ist, die Seiten oder Seitenreferenzen in einer Schlange qaagh zu verwalten.

Bei jedem Zugriff auf eine Seite, wird diese dann am Anfang der Schlange eingefligt. Die
nachste zu ersetzende Seite befindet sich dann stets am Ende der Schlange. Um die von Stone-
braker und andererfo8], \ } beschriebenen Probleme beim Einsatz von LRU zu
umgehen, gibt es allerdings die Moglichkeit der Pufferverwaltung Hinweise (emg$) zur
weiteren Verwendung einer Seite zu geben und so Einflu3 auf die Reihenfolge der Seiten in
der Ersetzungsschlange (engplacement quegiegu nehmen. So ist es zum Beispiel mdglich
Seiten, die mit grol3er Wahrscheinlichkeit in naherer Zukunft nicht benétigt werden, am Ende
der Ersetzungsschlange einzufiigen. Au3erdem kann die Pufferverwaltung aufgefordert werden,
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BufferManager

theBuffer : ptr_t

theCapacity : uint32
thePageSize : uint16
theFixCount : uint32
theFrameTableLatch : Latch
theHashTable : BufferFrameCB**
theHashTableSize : uint32

fetch()
getFrame()
unfix()
love()
prefetch()

theReplacementQueue

— theLatch : Latch

theFrameTable

theFixCount : unit_32

theNextInBucket

l“*
BufferFrameCB
theContents : ptr_t
thePID : PID
theModificationFlag : bool 0.1
thePopularity : uint_32 K>

thePageObject

1.1

PGE_PlainPage

theContents : ptr_t
thePageSize : uint16

theLSNBeforeModification : LSN 0..1

clear()

init()

attach()
detach()
prepare_read()
prepare_write()

Abbildung 3.13: Klassen zur Pufferverwaltung
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asynchron Seiten einzulagern, die vermutlich in naher Zukunft bendtigt werden (@edst-

ching. So kann das Anwendungswissen genutzt werden und die Pufferverwaltung muf3 nicht
— mit mangelnder Information — aus vergangenen Seitenreferenzen selbststandig auf eventuelle
zuklnftige Seitenreferenzen schlief3en.

3.3.4.3

Implementierung

Ein Pufferbereich wird durch ein Objekt der Klad3efferManagerverwaltet (vgl. Abbildung

3.13. Da den héheren Schichten des Datenbankverwaltungssystems die Seitenstruktur der Seg-
mente bekannt ist und sie — wie in Abschi@itB.3dargestellt — explizit Seiten anfordern, kann
die Schnittstelle sehr einfach gehalten werden. Sie besteht im wesentlichen aus Methoden

e zur Anforderung einer bestehenden Seiigtat),
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e zum Anlegen einer neuen Seige(Frama@,
e zur Freigabe eines nicht mehr bendétigten Pufferrahmemisy,
e zur Weitergabe von Hinweise an die Pufferverwaltulogd) und

e zur asynchronen Einlagerung von Seitprefetch).

Da der Nutzer des Systempuffers eine Seite direkt im Systempuffer &ndern kann und da die
Pufferverwaltung solche Anderungen nicht selbststandig feststellen kann, ist es erforderlich,
dafl3 der Nutzer bereits bei der Seitenanforderung angibt, ob die Seite gedndert werden soll.

Die zur Verwaltung der zu dem Pufferbereich gehdrenden Pufferrahmen bendtigten Informa-
tionen sind in einer Tabelle zusammengefaBeframeTable Die Tabelle enthalt fur jeden
Pufferrahmen einen Eintrag, d@ufferrahmenkontrollblockBufferFrameCB. Dieser enthalt:

e die Primarspeicheradresse des Pufferrahmtiieontents
e den systemweit eindeutigen Seitenidentifikator der eingelagerten SaRID),

e einen Identifikator, der angibt, ob die Seite seit ihrer Einlagerung verandert whede (
ModificationFlag,

e eine Beschreibung des Seitentyps der eingelagerten SetéageObjegt

¢ Informationen zur Verwaltung der LRU-SchlangbgNextinBucketind thePopularity,
sowie

e Informationen zur SynchronisatiothéLatchundtheFixCoun} und

¢ Informationen fir einen WiederanlauheLSNBeforeModificatign

3.4 Logische Satzschnittstelle

Logische Satze unterscheiden sich von physischen Satzen dadurch, dal} sie eine Semantik be-
zuglich des Anwendungsbereichs besitzen. In diesem Abschnitt beschreiben wir, wie physische
Séatze auf logische Satze abgebildet werden.
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} feste Lange % variable Lange (Stringsy————
| o] e |

abnehmende GroRe———*

Abbildung 3.14: Aufbau eines Satzes

3.4.1 Eigenschaften

In AODB ist ein logischer Satz ein Tupel von typisierten Werten. Die Aufgabe des logischen
Satzschnittstelle besteht darin, den Zugriff auf die einzelnen Attribute eines Tupels zu ermdgli-
chen. Dazu muf} die logische Satzschnittstelle die in den physischen Satzen vorhandenen Infor-
mationen interpretieren.

Da in relationalen Systemen alle Tupel einer Relation das gleiche Schema besitzen, werden die
Typinformation nicht im physischen Satz selbst, sondern in einem separaten Schema verwaltet.
Da in AODB jedes Segment und damit auch jede Seite eindeutig einer Relation zugeordnet ist
(vgl. Abschnitt3.3.1), enthélt ein physischer Satz auch keinen Verweis auf sein Schema, d.h.
er enthalt keinerlei Typinformationen. Zum Zugriff auf einen Attributwert wird also sowohl
der physische Satz, der die zu interpretierende Information enthalt, als auch das zu dem Satz
gehdrende Schema bendotigt.

3.4.2 Aufbau

In Abbildung 3.14 ist die Ubliche Strukturierung physischer Satze dargestellt, die man auch
in AODB findet (vgl. [ ]). Ein physischer Satz wird in zwei Teile geteilt. Der erste Teil
enthalt alle Attribute deren Werte sich in Feldern fester Lange darstellen lassen und der zweite
Teil die Attribute bei denen das nicht mdglich ist. Dies sind zum Beispiel Zeichenketten oder
auch benutzerdefinierte Typen variabler Ladnge, wie man sie zum Beispiel in objektrelationalen
Systemen findet{B594.

Im ersten Teil werden die Attribute in der Reihenfolge fallender DarstellungsgréRen abgelegt.
Das heif3t, dal’ die Attribute zu deren Darstellung mehr Platz benotigt wird (wie zum Beispiel

8 Byte fur doppelt genaue Gleitkommazahlen) vor den Attributen stehen zu deren Darstellung
weniger Platz bendtigt wird (wie zum Beispiel einzelne ASCII-Zeichen, die nur ein Byte be-
notigen). Dadurch wird sichergestellt, daf3 der jeweilige Wert eines Attributs im Primarspeicher
stets an den seiner Gréf3e entsprechenden Bytegrenzen ausgerichtet ist, falls der Anfang des
physischen Satzes an der grof3ten im Satz auftretenden Bytegrenze ausgerichtet ist. Dies ist
erforderlich, um einen direkten Zugriff des Prozessors auf diese Attributwerte im Primarspei-
cher zu ermdglichen und somit zu vermeiden, dal3 der jeweilige Attributwert zunachst in einen
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entsprechend ausgerichteten Speicherbereich kopiert werden muf3, bevor er bearbeitet werden
kann? Die sich so ergebende Reihenfolge der Attribute ist unabhangig von der vom Benutzer
angegebenen Reihenfolge und sie wird von AODB in Abhangigkeit von der zugrundeliegenden
Plattform festgelegt.

Da die Darstellung aller im ersten Teil abgelegten Attribute fur alle Tupel einer Relation gleich
lang ist, kann auf diese direkt zugegriffen werden. Im Gegensatz dazu muf3 fir jedes Attribut im
zweiten Teil die Position des Attributs im Satz einzeln bestimmt werden. Um dies zu ermogli-
chen werden die Langen der Attribute des zweiten Teils in Feldern fester Lange im ersten Tell
abgelegt. So wird in jedem einem Attribut aus dem zweiten Teil zugeordneten Langenfeld, die
Summe aus der Lange des entsprechenden Attributs und aller vorangegangenen Attribute varia-
bler Lange abgelegt. Dadurch ist es zur Bestimmung der Position eines Attributs nur notwendig
das Langenfeld des vorangehenden Attributs variabler Lange auszulesen und zu der (festen)
Lange des ersten Teils hinzuzuaddieren (vgl. (2) in Abbild8rg). Eine Ausnahme hiervon

bildet das erste Attribut variabler Lange, das stets am Ende des ersten Teils beginnt. In dem
diesem Attribut zugeordneten Langenfeld wird daher die Gesamtlange aller variablen Attribute
abgelegt, so dafl? die Bestimmung des Gesamtlange des Satzes auch nur einen Zugriff benétigt
(vgl. (1) in Abbildung3.14).

Das zu jeder Relation vorhandempdysische Schenenthélt folgende Informationen:

¢ die Reihenfolge und die Typen der Attribute in einem physischen Satz und

e die Abbildung zwischen der logischen (vom Benutzer vorgegebenen) und der physischen
Reihenfolge der Attribute.

Mit Hilfe dieser Schemainformationen ist es mdglich, die beziiglich des logischen Schema for-
mulierten Anforderungen zu erfillen.

3.4.3 Implementierung

Die Implementierung erfolgt auch hier — wie bei den Seiten — durch Interpretationsobjekte (vgl.
Darstellung auf Seité1). Auch hier unterscheiden wir zwischen dénpelobjekund demrTu-
peloderSatz Die Datenelemente eines normalen Tupelobjekts sind — wie Ublich — ein Verweis
auf den Speicherbereich, der den Zustand des Objekts enthélt, und die Parameter, die in diesem
Fall aus einem Verweis auf ein Schema bestehen. Das Schema enthalt alle zur Interpretation
eines physischen Satzes notwendigen Informationen, wie zum Beispiel die Typen der Attribute
oder die Positionen der Attribute fester Ladnge im Satz.

2Diese Erfordernis bezieht sich nur auf einige spezielle Prozessorarchitekturen. Allerdings sind auch bei Pro-
zessorarchitekturen, die in der Lage sind, nicht an Bytegrenzen ausgerichtete Daten zu verarbeiten, solche Zugriffe
h&ufig mit Leistungeinbul3en verbunden.
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TUP_Tuple

arity()
getValue()
setValue()
getType()
setType()

/\
LA

TUP_ICTuple

theData : ptr_t PSM_PSchema

theArity : uint32
theTypes : ZTyp*

getSchema() |0..* theSchema 1.1
setSchema()

attach()
detach() getType()

materialize() setType()
matLength() A

/\ T

PSM_NSchema
theOffsets : int32*
theLengths : int32*

TUP_NTuple TUP_ATuple
theAttrs : ptr_t* |OffSBL()
theSepChar : char8 eng]Ef 0
theEndChar : char8 strOffset()
strLength()

Abbildung 3.15: Schnittstelle der Tupelobjekte

Die Schnittstelle eines Tupelobjekts besteht im wesentlichen aus drei Bereich@RgTuple
in Abbildung3.15):

e einer Methode zur Bestimmung der Stelligkeit des Tupaiy(),
e Methoden zum Auslesen und Setzen des Typs eines Attriget$ypeundsetTypgund

e Methoden zum Auslesen und Setzen eines AttributwgetvalueundsetValug.

Die Methoden zum Auslesen und Setzen des Typs eines Attributs existieren an der Tupelschnitt-
stelle, da es prinzipiell auch mdglich ware Tupel zu verarbeiten, die die Typinformation direkt
enthalten und zu denen daher kein Schema existiert. AODB nutzt diese Moglichkeit zur Zeit
allerdings noch nicht.

Die im letzten Abschnitt beschriebene Tupeldarstellung wird von der Klasge NTuplein
Verbindung mit der KlassBeSM_NSchemeealisiert.

Die KlasseTUP_ATuplezeigt, daf3 aber auch andere Implementierungen der Tupelschnittstelle
sinnvoll sein konnen. Diese Implementierung interpretiert Satze, die in einer ASCII-Text Dar-
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stellung vorliegen. Die erforderlichen Parameter hierfir sind das Zeichen, dafld zur Trennung
von zwei Attributwerten verwendet wird und das Zeichen, dal3 zur Trennung von zwei Satzen
verwendet wird. Diese Implementierung erméglicht uns, zum Beispiel beim Laden von Daten,
alle von System zur Verfiigung gestellten Mechanismen auch fur Textdateien zu verwenden.

Eine weitere alternative Implementierung dieser Schnittstelle stellen wir detailliert in Kapitel
4 vor. Die dort beschriebene Implementierung verwendet eine komprimierte Darstellung der
Satze.

3.5 AQODB Virtual Machine

In diesem Abschnitt wird didODB Virtual Machine (AVM)eschrieben (vgl.\f D).

Die zentrale Aufgabe von AVM ist die Auswertung von Ausdricken wie zum Beispiel Selekti-
onspradikaten oder Verbundbedingungen. Wie vergleichen zunachst diesen Ansatz zur Auswer-
tung von Ausdrticken mit vorhandenen Alternativen. Anschlie3end beschreiben wir die virtuelle
Maschine und ihre Verwendung zur Verarbeitung der gesamten typisierten Information im Sy-
stem.

3.5.1 Auswertung von Ausdriicken

Prinzipiell gibt es drei Moglichkeiten zur Darstellung und Auswertung von Ausdricken:

1. Operator-Baume,
2. assemblerahnliche Programme fur eine virtuelle Maschine und

3. Maschinenprogramme fir eine reale Maschine.

Die Darstellung von Ausdriicken als Operator-Baume ist vermutlich am weitesten verbreitet.
Als Beispiel betrachten wir den Ausdruekter > 30 . Der entsprechende Operator-Baum
besteht aus drei Knoten: einems’-Knoten an der Wurzel des Baums und zwei Kind-Knoten,

die die beiden Operandeaiter und30 enthalten. Die Auswertung eines solchen Operator-
Baums erfolgt in der Regel durch einen kellerspeicherbasierten Interpreter. Die Vorgehensweise
bei dieser Form der Auswertung besteht darin, daf3 jeder Operator einen oder mehrere Operan-
den vom aus dem Kellerspeicher entfernt (d.h. aus dem Kellerspeicher kopiert), diese verarbei-
tet und anschlieRend das Ergebnis wieder im Kellerspeicher ablegt (d.h. in den Kellerspeicher
kopiert).

Im Gegensatz dazu werden assemblerdhnliche Programme und Maschinenprogramme durch
einen registerbasierten Interpreter bzw. durch einen Prozessor ausgewertet. Hierbei arbeiten
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alle Instruktionen auf einem Registersatz, dessen Register sowohl zur Ein- als auch zur Ausgabe
verwendet werden kénnen. Dies hat zwei Vorteile:

e Zur Auswertung von Ausdricken muf3 wesentlich weniger kopiert werden (was unserem
Ziel aus AbschnitB.1.2sehr entgegenkommt) und

¢ die einfache Faktorisierung von Teilausdricken wird méglich.

Trotzdem gibt es nur wenige Veroffentlichungen, die einen solchen Ansatz erwdhnen. Uns ist
lediglich ein alter technischer Bericht von IBM bekanht\[79], in dem die dritte Alternati-

ve verfolgt wird. Lorie und Wade beschreiben dort wie System R System/370-Instruktionen
zur Auswertung von Ausdriicken erzeugt. Obwohl diese Vorgehensweise eine sehr effizien-
te Auswertung von Ausdriicken erméglicht, ist sie zu wenig flexibel. Um mit unterschiedlichen
Betriebssystemen und Prozessorarchitekturen arbeiten zu kénnen und um Einfluf3 auf den unter-
stltzten Befehlssatz zu haben, verwenden wir zur Darstellung und Auswertung von Ausdricken
assemblerdhnliche Programme fiir eine plattformunabhangige virtuelle Maschine. Obwohl die-
se Flexibilitat nattrlich mit Kosten verbunden ist, bemihen wir uns trotzdem um eine hocheffi-
ziente Auswertung. Daher haben wir die virtuelle Maschine durch die Verwendung datenbank-
spezifischer Instruktionen und durch die Verwendung effizienter Implementierungstechniken
optimiert.

3.5.2 Die virtuelle Maschine

In diesem Abschnitt beschreiben wir die Elemente der virtuellen Maschine. Des weiteren fuh-

ren wir an einem Beispiel die von der Maschine verarbeiteten Programme ein und stellen dar
inwieweit die Maschine datenbankspezifisch ist und wie sie sehr effizient implementiert werden

kann. In welcher Weise die virtuelle Maschine wéahrend der Anfragebearbeitung genutzt wird,

beschreiben wir spater in Abschristts.2

Interpreter Der zentrale Bestandteil der virtuellen Maschine istAéM-Interpreter Dieser
fuhrt AVM-Programme auf AVM-Registern aus.

Register Das grundlegende Prinzip beim Entwurf von AVM war das Verhalten eines realen
Prozessors nachzuahmen. Genau wie Prozessor-Instruktionen auf Prozessor-Registern arbei-
ten, arbeiten AVM-Instruktionen auf AVM-RegisterAVM-Registesind stets 64 Bit lang und
entsprechen damit der Lange aktueller Prozessorregister.

Ein AVM-Register enthalt einen atomaren Wert, der entweder ein Attributwert oder ein Wert
eines internen Datentyps wie zum Beispiel ein Zeiger auf ein Tupelobjekt (vgl. Absghiitt
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ist. Genau wie reale Maschinen, die Werte und Zeiger in Register schreiben, um teure Primar-
speicherzugriffe zu vermeiden, verwendet unsere virtuelle Maschine ihre Register, um Attribut-
zugriffe zu vermeiden, die auch teuer sein kbnnen (insbesondere wenn die Daten komprimiert
oder verschlusselt vorliegen, vgl. Kapitel Aulzerdem kdnnen Register zur Speicherung von
Ergebnissen von gemeinsamen Teilausdriicken verwendet werden, die dann nicht mehrfach aus-
gewertet werden missen.

Zur Verarbeitung werden jeweils mehrere Register zu eiRegistersatzusammengefal3t. Ein
AVM-Programm wird vom AVM-Interpreter jeweils bezliglich dreier Registersatze ausgefihrt.
Diese werden alsrster Registersatzweiter RegistersatmdHilfsregistersatdbezeichnet. Die

Vorteile der Verwendung mehrerer Registersatze werden erst in Abs@tthdeutlich. Jetzt

kénnen wir aber schon feststellen, dal? der erste und der zweite Registersatz prinzipiell zur Spei-
cherung von Attributwerten verwendet werden und daf? der Hilfsregistersatz in erster Linie zur
Speicherung von Zwischenergebnissen und internen Werten verwendet wird. Der erste Regi-
stersatz hat eine besondere Bedeutung, da viele Instruktionen nur auf Registern dieses Register-
satzes ausgefuhrt werden kdnnen. Diese Einschrankung reduziert die Anzahl der Instruktionen
und somit den Platzbedarf des Interpreters.

Programme Ein AVM-Programnbesteht aus einer Folge von Instruktion&M-Instruktio-
nenhaben allgemein folgende Form:

Name_Typ_Arg_Erg

Dabei beschreilliflamedie Funktion des Befehl3yp den Typ der Argumentérg die Art des
Zugriffs auf die Argumente unétrg die Art der Verarbeitung des Ergebnisses. Die Té&yp,

Arg und Erg kdnnen auch wegfallen, falls es fur den jeweiligen Befehl diesbezlglich keine
Alternativen gibt.

Zur Erlauterung betrachten wir das Programm in Abbild@Gris Bei diesem Programm han-

delt es sich um das Fortschreibungsprogramm der Aggredatioler ersten Anfrage des TPC-
D-Benchmarks| ]. Das Programm besteht im wesentlichen aus drei Teilen: der erste Teil
(Zeile 1) erhoht die Anzahl der an dieser Aggregation beteiligten Tupel um eins, der zweite
Teil (Zeilen 2—6) |&dt die bendtigten Attributwerte in Register und im dritten Teil (Zeilen 7-15)
werden die aggregierten Werte berechnet. Betrachten wir nun die einzelnen Instruktionen. Die
Instruktion in Zeile 1IINC_UI4 besteht nur aus den Teil&ame (INC fir ,increment®) und

Typ (Ul4 fur 4 byte unsigned integer”). Da das Argument der Instruktion genau eine Regi-

3Die Aggregation erfolgt in drei Schritten. Im ersten Schritt werden die aggregierten Werte initialisiert. Im
zweiten Schritt werden die Attributwerte jedes Tupels mit Hilfe des Fortschreibungsprogramms akkumuliert. Im
dritten Schritt wird die Berechnung der aggregierten Werte abgeschlossen, so wird zum Beispiel zur Berechnung
der FunktionAVGdie Summe der Werte durch die Anzahl der Werte dividiert.
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1 INC_UI4 0 /I erhbhe COUNT(*)

2 MV_PTR.Y 1 1 /I kopiere den Zeiger auf das Tupel
3 LOAD_SF8_C 4 1 6 /I lade L_QUANTITY

4 LOAD_SF8 C 5 1 7 /I lade L_EXTENDEDPRICE

5 LOAD_SF8 C 6 1 8 /I lade L_DISCOUNT

6 LOAD_SF8 C 7 1 9 /I lade L_TAX

7 ADD_SF8 ZzZZ C 6 10 10 /I summiere L_QUANTITY auf

8 ADD SF8 zzC 7 11 11 /I summiere L_EXTENDEDPRICE auf
9 ADD SF8 zZz C 8 12 12 /I summiere L_DISCOUNT auf

10 SUB_SF8 Cz C 10 8 13 /I berechne 1-L_DISCOUNT

11 ADD_SF8 Cz C 10 9 14 /I berechne 1+L_TAX

12 MUL_SF8 ZZ C 7 13 17 [/ berechne L_EXTDPRICE*(1-L_DISC)

13 ADD SF8 ZZ C 17 15 15 [/ summiere L_EXTDPRICE*(1-L_DISC) auf
14 MUL_SF8 zZ C 17 14 4 /I berechne (..)*(1+L_TAX))

15 ADD SF8 ZZ C 4 16 16  // summiere (..)*(1+L_TAX)) auf

16 AVM_STOP

Abbildung 3.16: AVM-Programm: Fortschreibungsprogramm

sternummetist, die das Register bezeichnet, dessen Inhalt um eins erhéht werden soll, werden
die TeileArg und Erg nicht benoétigt. Die Instruktion in Zeile 2 besteht aus den TelName

(MVfur ,move”), Typ (PTRflr ,pointer) undArg (Y fur ,aus dem zweiten Registersatz”). Sie

gibt an, dal3 der sich in Register 1 des zweiten Registersatzes befindende Zeiger in das Register
1 des ersten Registersatzes kopiert werden soll. Der hier kopierte Zeiger auf ein Tupelobjekt
(vgl. Abschnitt3.4) wird benétigt, um die Instruktionen zum Laden von Attributwerten in den
Zeilen 3—6 auszufuhren. Diese Ladeinstruktionen bestehen aus den Naite® Typ (SF8

fur 8 byte signed float) unérg (C fur ,copy“) und laden jeweils den Wert eines Attributs des
durch den Zeiger spezifizierten Tupels in ein Register. In den Zeilen 7-15 stehen arithmetische
Instruktionen, die aus allen vier Teilen bestehen. Da es sich um binare Operationen handelt,
besteht deArg Teil hier aus zwei Buchstaben, die jeweils den Zugriff auf eines der Argumen-

te spezifizieren (dabei steftfir ,aus dem ersten Registersatz” u@dur konstante Werte).

Die AVM_STORnNstruktion in Zeile 16 kennzeichnet das Ende des Programms und hat keine

Argumente.
Der Instruktionssatz von AVM ist in zweierlei Hinsicht datenbankspezifisch:

1. Die Instruktionen unterstiitzen die Ublicherweise vom Datenbanksystem zur Verfliigung
gestellten Datentypen.

2. Es gibt die Mdglichkeit zu spezifizieren, in welcher Weise das Ergebnis einer Instruktion
weiterverarbeitet werden soll (s.u.).

“Die Begriff Register oder Registernummer beziehen sich — sofern nicht anders angegeben — stets auf den ersten
Registersatz
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1 INC U4 0 /I entspricht Zeile 1
2 MV_PTR_Y 1 1 /I entspricht Zeile 2
3 LOAD_SF8 A 4 1 10 /I entspricht Zeilen 3 und 7
4 |LOAD_SF8 B 5 1 7 11 /I entspricht Zeilen 4 und 8
5 LOAD_SF8 B 6 1 8 12 /I entspricht Zeilen 5 und 9
6 LOAD_SF8 C 7 1 9 /I entspricht Zeile 6
7 SUB_SF8 Cz C 10 8 13 /I entspricht Zeile 10
8 ADD SF8 CZzC 10 9 14 /I entspricht Zeile 11
9 MUL SF8 ZZ B 7 13 17 15 /I entspricht Zeilen 12 und 13
10 MUL_SF8 zz A 17 14 16 /I entspricht Zeilen 14 und 15
11 AVM_STOP

Abbildung 3.17: AVM-Programm: verbessertes Fortschreibungsprogramm

Eine weitere Mdglichkeit, die von AODB noch nicht genutzt wird, besteht darin, auch die Syn-
chronisationsmechanismen und die fir einen Wiederanlauf erforderlichen Mafinahmen durch
AVM-Instruktionen zu realisieren. So kbnnten auch diese Malinahmen vom Optimierer bertck-
sichtigt und optimiert ausgefuihrt werden.

Typspezifische Instruktionen Die virtuelle Maschine wird — wie durch das Fortschreibungs-
programm im obigen Beispiel schon angedeutet — nicht nur zur Auswertung von Selektionspra-
dikaten, sondern zur Verarbeitung der gesamten typisierten Information im System verwendet.
Dazu gehort zum Beispiel die Berechnung von Streuwerten (Bagh-valuel die Konstruk-

tion von Verbundergebnissen oder eben die dargestellte Aggregation von Werten. Aus dieser
Kapselung der Verarbeitung typisierter Information ergibt sich, dafld aul3erhalb der virtuellen
Maschine keine typspezifische Verarbeitung erforderlich ist. Dies fihrt zum einem zu einer ver-
einfachten, effizienteren und auch robusteren Implementierung der algebraischen Operatoren
und zum anderen vereinfacht es die Erweiterung des Systems um weitere Datentypen.

Variable Ergebnisverwendung Es gibt drei Moglichkeiten zu spezifizieren, in welcher Wei-
se das Ergebnis einer Instruktion weiterverarbeitet werden soll:

1. C (fur ,copy“) um — wie schon in der Erlauterung der AbbilduBdL6 erwahnt — das
Ergebnis in ein Ergebnisregister zu kopieren,

2. A (fur ,add*) um das Ergebnis zu dem im Ergebnisregister enthaltenen Wert hinzuzuad-
dieren und

3. B (fur ,both*) um das Ergebnis in ein Ergebnisregister zu kopienedizu dem in einem
zweiten Ergebnisregister enthaltenen Wert hinzuzuaddieren.

Mit Hilfe dieser Spezifikationen féllt es leicht gemeinsame Teilausdriicke zu entfernen und und
die Anzahl der zu speichernden Zwischenergebnisse zu reduzieren. Das Beispiel in Abbildung
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LOOP:
switch(instr->cmd) {

case ADD_Ul4_zZ7Z C:
{

register uint32 zui4 = regl[instr->opl.reg].ui4;
zui4 += regl[instr->op2.reg].ui4;
reglfinstr->resl].ui4 = zui4;

}
goto LOOP;

Abbildung 3.18: Ausschnitt aus dem Quelltext des AVM-Interpreters

3.17zeigt, dald so die Anzahl der erforderlichen Instruktionen im Vergleich zu Abbil@ultd)
um ein Drittel reduziert werden konnte.

Effiziente Implementierung Um insgesamt zu einer effizienten Auswertung der AVM-Pro-
gramme zu kommen, ist es nicht nur notwendig die Anzahl der AVM-Instruktionen zu reduzie-
ren, sondern auch die Anzahl der Instruktionen auf der verwendete Maschine selbst zu mini-
mieren. Eine Ubliche Technik bei der Implementierung von virtuellen Maschinen besteht darin,
einen Index in ein Feld von Funktionszeigern als Befehlskode zu verwenden. Dies hat allerdings
den entscheidenden Nachteil, daR fur jede ausgewertete Instruktion mindestens ein Funktions-
aufruf erforderlich ist. Dieser Funktionsaufruf ist haufig aufwendiger, als die Auswertung der
Instruktion selbst. Wir verwenden daher eine einfache Sprungtabelle, die auch das Verhalten
eines realen Prozessors naher kommt. In Abbildudagist ein Ausschnitt aus dem C++-Quell-

text des AVM-Interpreters dargestellt. Die Sprungtabelle wird durch®mth -Anweisung
implementiert. Die sehr einfache Implementierung des dargestellten Befehls zeigt, daf3 durch
die Verwendung von AVM der Rechenaufwand fiir eine solche Addition sehr klein gehalten
werden kann.

5Bei Messungen mit einem SUN UltraSparcli-Prozessor mit 300 MHz war ein Funktionsaufruf zur Durchfiih-
rung einer Ganzzahl-Addition (ohne die Addition) im gunstigsten Fall 1,7-mal so aufwendig, wie die Addition
selbst. Der ,giinstigste Fall* bezieht sich auf den gewéhiten C-Ubersetzer und die Ubersetzeroptionen
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3.5.3 Zeichenkettenverwaltung

Da Zeichenketten in der Regel mehr Platz beanspruchen als die atomaren Datentypen und da-
her nicht in ein Register passen, ist eine separate Behandlung erforderlich. In AODB gibt es
daher je Anfrage einen speziellen Puffer, in dem die zur Verarbeitung der Anfrage benétigten
Zeichenketten abgelegt werden.

Beim Laden einer Zeichenkette wird diese in den Puffer kopiert und eine Referenz auf die Zei-
chenkette in dem in der Ladeinstruktion spezifizierten Register abgelegt. Im weiteren Verlauf
der Anfragebearbeitung werden dann nur noch Referenzen verwendet, so dal3 die Zeichenkette
selbst nicht mehr kopiert werden muf3. Um festzustellen, ob eine Zeichenkette zur weiteren Ver-
arbeitung noch benétigt wird, verwaltet der Puffer aul3erdem fir jede Zeichenkette die Anzahl
der jeweils giltigen Referenzen auf diese Zeichenkette. Falls diese Anzahl auf Null sinkt, wird
der verwendete Speicherplatz zur erneuten Verwendung wieder freigegeben. Alle wahrend der
Anfragebearbeitung nicht freigegeben Zeichenketten werden am Ende der Anfragebearbeitung
zusammen mit den Referenzzéahlern freigegeben.

Der Puffer hat keine Informationen Uber den Inhalt der Zeichenketten. Es ist daher unter an-
derem nicht moglich, flr Zeichenketten gleichen Inhalts, die zu unterschiedlichen Zeitpunkten
angelegt wurden, nur einen Reprasentanten zu verwenden.

3.6 Physische Algebra

In einem relationalen Datenbankverwaltungssystem werden Anfragen in einer deklarativen An-
fragesprache (zum Beispiel SQLS[097) ublicherweise in algebraische Ausdriicke Ubersetzt,

die dann vom Laufzeitsystem ausgewertet werden (vgl. Abschriitf). Die in diesen alge-
braischen Ausdriicken verwendeten Operatoren sind Operatoren der physischen Algebra. Die
physische Algebranterscheidet sich unter anderem in folgenden Punkten votogischen
Algebrades zugrundeliegenden Datenmodells, also der relationalen Algebravghy):

e Die physische Algebra betrachtet Sequenzen von Tupeln und nicht Mengen. Daher ist
es zum Beispiel moglich, dal’3 das Ergebnis der Anwendung eines Operators Duplikate
enthalt oder sortiert ist.

e Die Operatoren der physischen Algebra sind mit mit spezifischen Algorithmen verbun-
den, sie legen also nicht nur das Ergebnis der Anwendung des Operators fest, sondern
auch, wie dieses Ergebnis bestimmt wird. Daher ist es auch méglich die Kosten der Ver-
wendung physischer Operatoren zu bestimmen.

e Die physische Algebra ist systemabhéangig, da jedes System unterschiedliche Algorith-
men zur Implementierung der Operatoren verwenden kann. So sind zum Beispiel viele
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unterschiedlich Implementierungen des Verbundoperators bekannt, von denen Ublicher-
weise nur ein Teil innerhalb eines Datenbankverwaltungssystems verwendet wird.

In diesem Abschnitt werden der Aufbau und die Funktionsweise der in AODB enthaltenen
physischen Operatoren beschrieben.

3.6.1 Iterator-Modell

Die von den Operatoren zu verarbeitenden Tupelsequenzen kdnnen sehr grol3 werden. Es ist da-
her haufig nicht sinnvoll diese Sequenzen als Einheit zu verarbeiten. Statt dessen werden die zu
einer Sequenz gehdrenden Tupel einzeln verarbeitet. Der Zugriff auf die einzelnen Tupel einer
Sequenz kann mit Hilfe des Iterator-Musters erfolgen (vgl. Darstellung auf&SaiteAbschnitt

3.3.2.3. Esist sogar ublich die physischen Operatoren selbst als Iteratoren zu implementieren.
Dieser Ansatz und die Vorteile dieses Ansatzes werden von Graef@ ] ausfuhrlich erlau-

tert. AODB folgt diesem Ansatz.

Im klassischen Iterator-Modell zur Implementierung relationaler Operatoren, wie es von Graefe
[ ] beschrieben wird, besteht die Schnittstelle zu einem Operator aus den drei Methoden
open nextund close Dabei belegbpendie zur Auswertung des Operators notwendigen Res-
sourcen und initialisiert die verwendeten Datenstruktukextgibt bei jedem Aufruf ein Tupel

des Ergebnisses zuriick. Wenn kein weiteres Ergebnistupel mehr vorhanden ist, so wird dies
durch einen speziellen Ruckgabewert ausgedri@kiseschliel3t die Auswertung des Opera-

tors ab und gibt sie angeforderten Ressourcen wieder frei.

Fur die Verwendung in AODB habe wir das klassische Iteratormodell in zweierlei Hinsicht ver-
feinert. Zum einen wurden die Methodepenund closedurch jeweils drei Methoden ersetzt,

die eine feinere Steuerung der Auswertung ermdglichen. Zum anderen haben wir die Schnitt-
stelle demextMethode abgewandelt, um die die Menge der zu kopierenden Daten zu reduzieren
und um eine bessere Integration mit AVM zu erreichen.

Die openMethode des klassischen Iterator-Modells erfullt drei Aufgaben, die am Beispiel eines
Leseoperatorgengl. Scan-Operatordargestellt werden:

1. Belegen von Ressourcen (Offnen der zu der Relation gehérenden Segmente),
2. Initialisieren des Operators (Festlegung eines Selektionspradikats) und

3. Initialisieren des Iteratorfunktionalitat (Speicherung eines Zeigers auf den ersten Satz im
Segment).

Da es aber durchaus moglich ist, dal3 das Ergebnis eines Operators mehrfach benétigt wird und
dald der Operator daher mehrfach ausgewertet werden muf3 (zum Beispiel fir den Max-Operator
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aus Abschnitb.4), ist die Zusammenfassung dieser drei Aufgaben nicht immer erwiinscht. Of-
fensichtlich ist es nicht sinnvoll bei einer Mehrfachauswertung zwischen je zwei Auswertungen
die verwendeten Ressourcen erst freizugeben und unmittelbar danach wieder zu belegen. Daher
ist eine Trennung der Belegung der Ressourcen von den anderen beiden Aufgaben notwendig.
Des weiteren ist es unter Umstanden sinnvoll die (semantische) Initialisierung des Operators
und die Initialisierung der Iteratorfunktionalitat zu trennen. Betrachten wir zum Beispiel den
Fall, dal? das Ergebnis einer Teilanfrage in einer temporéaren Relation zwischengespeichert wur-
de. Falls nun diese Unteranfrage mit einer anderen (semantischen) Initialisierung erneut aus-
gewertet werden soll, so mul3 eine neue temporére Relation erzeugt werden. Falls eine erneute
Initialisierung nicht notwendig ist, reicht es hingegen aus, die vorhandene temporare Relation
erneut zu lesen. In AODB wurde dopenMethode daher durch die Methoden

1. create(Belegen von Ressourcen),
2. initialize (Initialisieren des Operators) und

3. start (Initialisieren des Iteratorfunktionalitat)
ersetzt. Dementsprechend wurde adldsedurch

1. finish(Gegenstick zstart),
2. deinitialize(Gegenstulck zinitialize) und

3. destroy(Gegenstiick zareatg

ersetzt. Dadurch ist es mdglich stets nur die tatsachlich erforderlichen Schritte durchzufihren.
Die resultierende Schnittstelle der Operatoren ist zusammen mit einigen grundlegenden Opera-
toren in Abbildung3.19dargestellt.

Jeder Operator (mit Ausnahme der Leseoperatoren) kann die Ausgabe eines anderen Operators
als Eingabe verwenden. Zur Beschreibung der Kommunikation zwischen zwei Operatoren be-
zeichnen wir den die Eingabe erzeugenden Operatdtralduzenterund den die Eingabe ver-
arbeitenden Operator ansumentenim klassischen Iterator-Modell erhalt der Konsument,
beim Aufruf dernextMethode des Produzenten ein Tupel zurtick und zwar Ublicherweise in
Form eines Zeigers auf einen Speicherbereich, der dem Produzenten zuzuordnen ist. In AODB
wird der Speicherbereich, in dem der Produzent sein Ergebnis konstruiert, in der Regel vom
Konsumenten zur Verfigung gestellt. Der Konsument Ubergibt meixtAufruf einen Regi-
stersatz, der vom Produzenten gefillt wird. Im Falle eines Leseoperators als Produzent wtrde
dieser also zum Beispiel die bendtigten Attribute eines Tupels in den vom Konsumenten Uber-
gebenen Registersatz laden. Diese Vorgehensweise bietet einige Vorteile.
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Abbildung 3.19: Einige Operatoren der physischen Algebra

1. Im Idealfall wird nur ein Registersatz fur die Auswertung einer Anfrage bendtigt, der von
jedem Operator an seinen Produzenten weitergegeben wird. Dadurch wird zum einen sehr
wenig Speicherplatz verwendet und zum anderen wird der Kopieraufwand reduziert, da
die Informationen nicht von Operator zu Operator kopiert werden mussen.

. Da Register nicht nur Attributwerte, sondern auch interne Datentypen, wie zum Beispiel
Zeiger auf Tupelobjekte (vgl. Abschniit4) enthalten kdnnen, ist es mdglich das Laden
von Attributwerten bis zu dem Zeitpunkt zu verzdgern, zu dem sie tatsachlich benétigt
werden. Ein Beispiel dafur findet man im Fortschreibungsprogramm in Abbil@ui)
in Abschnitt3.5. Durch diese Verzogerung kann sichergestellt werden, dal3 nur die At-
tributwerte geladen werden, die zur Auswertung der Anfrage erforderlich sind. Es wird
dadurch auch mdglich die von Palerni®s] 74 beschriebenen ,impliziten Verbunde* zu
implementieren. Bei diesen werden zunachst nur Paare von Tupelreferenzen konstruiert,
die dann in einem zweiten Schritt zur Konstruktion der Ergebnistupel verwendet werden.

. Da alle Daten in Registersatzen tbergeben werden, kbnnen sie direkt, d.h. ohne Typuber-
prifung oder Konversion, vom AVM-Interpreter verarbeitet werden.

Leider ist es nicht immer mdglich zur Auswertung einer Anfrage nur einen Registersatz zu ver-
wenden. Einigen Operatoren, wie zum Beispiel der Sortierungsoperator, missen erst alle vom
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Produzenten konstruierten Tupel betrachten, bevor ein Tupel an den Konsumenten zuriickgege-
ben werden kann. In diesem Fall ist es erforderlich, dafl3 der Operator die Tupel des Produzenten
zwischenspeichert. Abhangig von der Anzahl der zu speichernden Tupel kann dies entweder im
Primar- oder im Sekundarspeicher geschehen. Falls nun ein Operator mehrere Registersatze im
Priméarspeicher zwischenspeichert, ist es nicht sinnvoll den Inhalt dieser Registerséatze bei Ver-
wendung denextMethode in den vom Konsumenten zur Verfiigung gestellten Registersatz zu
kopieren. Statt dessen kann ein Verweis auf den zwischengespeicherten Registersatz zuriickge-
geben und damit ein erneuter Kopiervorgang vermieden werden.

3.6.2 Verwendung der AYM

In Abschnitt3.5.2wurde bereits erwéahnt, dafl? die AVM ein Programm bezuglich dreier Regi-
stersatze auswertet. Diese sind @éeste RegistersatpderZ-Registersadz derzweite Register-
satz(oderY-Registersajaind derHilfsregistersat{oderH-Registersafz

Erster Registersatz Der erste Registersatz ist der Registersatz, der im Idealfall vom obersten
Operator des Auswertungsplans bis zum zugrundeliegenden Leseoperator Ubergeben wird und
zum Transport der Informationen durch die verschiedenen Operatoren verwendet wird.

Zweiter Registersatz Der zweite Registersatz wird unter anderem fiir mehrstellige Operato-
ren, wie zum Beispiel Verbundoperatoren, verwendet. Mehrstellige Operatoren funktionieren
in der Regel so, dal} je Produzent ein Registersatz existiert, der zur Kommunikation mit dem
Produzenten dient und daf? aus jeweils zwei Registersétzen mit Hilfe des AVM-Interpreters ein
Ergebnisregistersatz konstruiert wird.

Obwohl es prinzipiell auch mdglich ware, nur einen Registersatz zu verwenden und diesen allen
Produzenten zur Verfiigung zu stellen, hat sich die von uns gewéhlte Vorgehensweise als glinstig
erwiesen. Wenn nur ein Registersatz verwendet wird, mul3 dieser mehr Platz (also mehr Regi-
ster) zur Verfigung stellen. Bei Operatoren, die mehrere Registersatze temporar zwischenspei-
chern, fuhrt dies dazu, dafl3 mehr Daten auf den Sekundarspeicher ausgelagert werden mussen,
da der Primarspeicher mit (halbleeren) Registerséatzen geflllt ist. Der dadurch hervorgerufene
Leistungsverlust Uiberstieg den durch zusatzlichen Kopieraufwand zur Konstruktion der Ergeb-
nisregistersatze hervorgerufenen bei weitem. Auf3erdem tragt diese Verwendung von mehreren
Registersatzen fur mehrstellige Operatoren wesentlich dazu bei, dal3 die Anzahl der Register
in einem Registersatz relativ klein gehalten werden kann. So wurden zum Beispiel in unserer
Implementierung des TPC-D-Benchmarks’[Z99 nie Registerséatze verwendet, die mehr als

22 Register enthielten.

Neben der Auswertung mehrstelliger Operatoren wird der zweite Registersatz, wie schon in
Abschnitt3.5dargestellt, auch zur Aggregation verwendet. Dabei enthalt der erste Registersatz
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die aggregierten Werte und der zweite Registersatz die Werte, die zu den Aggregaten hinzuge-
fugt werden sollen. In jedem Fall wird der zweite Registersatz als reiner ,Informationslieferant*
verwendet, d.h. die Daten werden aus dem zweiten Registersatz nur gelesen und im ersten Re-
gistersatz verarbeitet. Diese Asymmetrie zwischen den Registersétzen bietet den Vorteil, dafl3
nicht alle Befehle fur alle Adressierungsarten implementiert werden mussen. Dadurch wird es
maoglich, dald der ausfihrbare Kode des AVM-Interpreters klein bleibt und vollstdndig in den
Zwischenspeicher der zweiten Ebene (esgtond-level-cachenoderner Prozessoren palit.

Hilfsregistersatz Im Gegensatz zu den ersten zwei Registersatzen, die Daten verarbeiten, die
zwischen unterschiedlichen Operatoren ausgetauscht werden, dient der Hilfsregistersatz zum
Austausch von Daten zwischen einem Operator und dem AVM-Interpreter. Zur Auswertung
eines Selektionspradikats werden zum Beispiel vom Operator die benotigten Werte im Hilfsre-
gistersatz dem AVM-Interpreter zur Verfligung gestellt. Dieser wertet das Pradikat dann aus und
schreibt das Ergebnis der Auswertung zurtick in den Hilfsregistersatz, aus dem der Operator das
Ergebnis auslesen kann.

Der Operator erhalt den Hilfsregistersatz als Argumentidiéglize-Aufrufs. Dies hat zwei
Folgen:

e Ein Konsument muf3 zum (semantischen) Initialisieren eines Produzenten lediglich die
entsprechenden Werte in einen Registersatz schreiben.

e Es wird nur ein Hilfsregistersatz fur eine Anfrage bendtigt.

Natirlich fuhrt die Verwendung eines Registersatzes fur alle Operatoren auch hier zu einem
sehr langen Registersatz. In diesem Fall ist das aber unproblematisch, da es niemals notwendig
ist, in einem Operator mehrere Hilfsregisterséatze zwischenzulagern.

Informationsflufd im Operatorbaum In Abbildung 3.20ist der Informationsflufd in einem
Operatorbaum anhand eines einfachen Beispiels dargestellt. Die den Pfeilen zugeordneten Buch-
staben geben an, welcher Registersatz des jeweiligen Produzenten fir den Informationsfluld
verwendet wird. Diese Zuordnung ist zwar nicht zwingend, sie wird aber von den bisher imple-
mentierten Operatoren eingehalten.

3.7 Zusammenfassung

Wir haben unser Laufzeitsystem AODB im Detail beschrieben. Das wesentliche Ziel bei der
Entwicklung von AODB war die Reduktion der Prozessorkosten ohne eine Erhéhung der E/A-
Kosten gegenuber herkdmmlichen Laufzeitsystemen.
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Abbildung 3.20: Informationsflufd im Operatorbaum

Wir haben dieses Ziel durch die Vermeidung nicht notwendiger Prozessorkosten erreicht. Die
zentralen Techniken waren dabei die Verwendung des Interpretationsobjekte-Musters zur Be-
arbeitung von Sekundarspeicherdatenstrukturen und die Verwendung einer virtuellen Maschine
zur Verarbeitung typisierter Information im Primarspeicher. Des weiteren konnten wir durch die

Verfeinerung der Iteratorschnittstelle die Vorgange bei der Anfragebearbeitung préaziser steuern

und so den Aufwand weiter reduzieren.

Die bisher beschriebenen Techniken sind allgemeiner Natur. In den folgenden Kapiteln werden
einige Techniken, die speziell die Anfragebearbeitung in Datenlagern untersttitzen, eingehender
betrachten. Wir folgen dabei dem Weg der Daten vom Sekundarspeicher durch die Schichten
des Datenbankverwaltungssystems zum Benutzer, wir beginnen also mit der tiefsten von uns

behandelten Schicht.



Kapitel 4

Kompression

In diesem Kapitel beschéaftigen wir uns mit der Integration von Kompression in Datenbankver-
waltungssystemen im allgemeinen und in AODB im speziellen. Dazu fuhren wir in Abschnitt
4.1 zunachst in die Problematik ein, betrachten in Abschhittden aktuellen Stand der For-
schung und stecken dann in Abschdit8 den Rahmen, in dem wir uns bewegen, ab. In Ab-
schnitt4.4 beschreiben wir flr den Einsatz in Datenbanksystemen geeignete Kompressionsver-
fahren und stellen in Abschnidt5 dar, wie diese auf der Ebene der logischen Satzschnittstelle
in AODB integriert wurden. In Abschnitt.6 stellen wird den von uns zur Leistungsbewertung
durchgefuhrten TPC-D-BenchmarkjC94 vor.

4.1 Einleitung

Kompression ist eine weit verbreitete Technik in modernen Computersystemen. So verwendet
man Kompression zum Beispiel fir Audio-, Bild- und Videodaten in Multimediasystemen, zur
Erstellung von Sicherungskopien oder auch zum Transport von Dateien durch das Internet.

Kompression hat drei Vorteile:

e sie reduziert die Kosten fur Speichermedien (fur Primar-, Sekundar- und Tertiarspeicher)
und

e sie reduziert die Kosten fiir den Transfer zwischen den Speicherarten und kann so die
Leistungsfahigkeit von E/A-lastigen Anwendungen verbessern und

e sie reduziert die Kosten fur den Puffer, der fur den Transfer zwischen den Speicherarten
bendtigt wird.

49



50 KAPITEL 4. KOMPRESSION

Der zentrale Nachteil ist, da? Kompression Rechenleistung bendétigt, um die Daten einmal zu
komprimieren und zu jeder Nutzung zu dekomprimieren. Dies kann die Leistungsfahigkeit re-
chenlastiger Anwendungen unter Umstanden erheblich reduzieren.

Datenlagerverwaltungssysteme kénnen aufgrund der grol3en Menge der zu verarbeitenden Da-
ten von den Vorteilen der Kompression erheblich profitieren, sie laufen aber auch aufgrund
der komplexen Anfragen Gefahr durch die von der Kompression verbrauchten Rechenleistung
ausgebremst zu werden.

Da auch Standard-Datenbankanwendungen einen nicht unwesentlichen rechenintensiven Antell
haben (zum Beispiel Verbunde oder Aggregationen), ist Kompression im Bereich relationaler
Datenbanken bislang wenig akzeptiert und die Hersteller von Datenbankverwaltungssystemen
gehen nur langsam dazu Uber Kompression in ihre Produkte zu integrieren. So verwendet keines
der weit verbreiteten SystenigB2 UniversalDatabaseOracle und Informix Dynamic Server
Kompressionstechniken. Lediglich in einigen Nischen wie zum BeispieAD&BASvon der
Software AG)Q von Sybase odddB2 UniversalDatabase for 0S/39@on IBM werden Daten
komprimiert abgelegt. Ein moglicher Grund dafir ist die Angst von steigenden Antwortzeiten.
Betrachten wir dazu ein Beispiel.

Beispiel Wenn 80 MB Daten verarbeitet werden sollen und die Ubertragungsgeschwindig-
keit vom Sekundarspeicher in den Primarspeicher 80 MB/s betréagt, so missen die Daten — zur
Erreichung der maximalen Verarbeitungsgeschwindigkeit — in einer Sekunde weiterverarbeitet
werden. Wenn die Daten nun in komprimierter Form nur 40 MB benoétigen, so erfolgt die Uber-
tragung in einer halben Sekunde. Um diesen Vorteil der Kompression vollstdndig zu nutzen, ist
es erforderlich die Daten innerhalb einer halben Sekunde sowohl zu dekomprimieren als auch
zu verarbeitend

Es ist offensichtlich, dafl3 dadurch der Prozessor fiir Systeme, die ohnehin eine grof3e Rechen-
last verarbeiten missen, schnell zum Engpal3 werden kann. In diesem Fall kdnnen entweder
die Vorteile der Kompression nicht genutzt oder sogar ins Gegenteil verkehrt werden. Da die
Leistung der kommerziellen Datenbanksysteme in der Regel schon im OLTP-Betrieb durch die
Rechenlast begrenzt ist (engl. CPU-bound), ist das Risiko steigender Antwortzeiten hier beson-
ders grol3.

Wenn wir also die Kompression zur Steigerung der Leistungsfahigkeit eines Datenlagerverwal-
tungssystems nutzen wollen, ist es notwendig, sorgfaltig zwischen der zu erzielenden Reduktion
der Transferkosten und der erforderlichen Steigerung des Rechenaufwands abzuwégen.

Wir werden zeigen, dal3 es mdglich ist die Leistungsfahigkeit eines Datenlagers durch Kom-
pression zu erhéhen. Dazu werden wir zunéchst einige sehr einfache und mit wenig Rechenauf-
wand verbundene Kompressionsverfahren vorstellen. AnschlieRend zeigen wir, wie man diese

1In DB2 UniversalDatabase for OS/3%0folgt die Kompression allerdings hardwareunterstiitzt, so dal eine
zusatzlich Prozessorlast hier vermieden wird.
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Verfahren in ein Datenlagerverwaltungssystem integrieren und insbesondere wie man effizient
komprimierte Information Kodieren und Dekodieren kann. AuRerdem beschreiben wir, welche
Eigenschaften von AODB fur die erfolgreiche Integration nttzlich oder gar erforderlich sind.

4.2 Stand der Forschung

Ein Grol3teil der Arbeiten zum Thema ,Kompression in Datenbanken® beschaftigt sich mit
der Entwicklung neuer Kompressionalgorithmen oder mit der Bewertung vorhandener Algo-
rithmen fir den Einsatz in Datenbanken (zum Beispigh{33 ) ! ,

) 1). Unsere Arbeit unterscheidet sich von diesen Arbeiten in zwe| wesentlichen
Punkten: Zum einen beschaftigen wir uns mit der Integration von bekannten Verfahren in ein
Datenbankverwaltungssystem und nicht mit dem Entwurf neuer Verfahren. Zum anderen liegt
unser Hauptaugenmerk auf der Leistungsfahigkeit der Anfrageauswertung und wir werden da-
her auch die Ergebnisse unserer experimentellen Leistungsbewertung vorstellen. Alle anderen
experimentellen Studien untersuchen nur die mdgliche Speicherplatzersparnis und die Arbeiten,
die sich mit der Leistungsfahigkeit der Verarbeitung befassen (zum Beispiei | 3

) 1), enthalten keine umfangreichen Ergebnisse von Experimenten.

Es gibt noch zwei weitere Bereiche, in denen Kompression im Zusammenhang mit Datenbanken
studiert wurde. Zum einen wurde an speziellen Implementierungstechniken (zum Beispiel fur
Verbundoperatoreri[G95) gearbeitet. Zum anderen gibt es eine relativ grol3e Anzahl von Ar-
beiten Gber komprimierte Indexstrukturen wie zum Beispiel VSAMaf) 73, Prafixkompres-

sion in B-Badumen( ], Kompression der Beschreibungen von Rechtecken in R-Badumen

[ 1 und Kompression von Bitvektor-Indexstruktureri{92]. Diese Arbeiten sind ortho-

gonal zu unserer Arbeit: Zum einen konzentrieren wir uns auf die Leistungsfahigkeit von Kom-
pression fur den Fall, daf? weit verbreitete Implementierungstechniken (wie zum Beispiel Streu-
Verbunde) verwendet werden, obwohl die Verfahren, die wir vorschlagen, in gleicher Weise fir
andere Techniken funktionieren. Zum anderen konzentrieren wir uns auf die Kompression von
Basisdaten und achten darauf, dal3 beliebige Indexstrukturen weiterhin verwendet werden kon-
nen.

4.3 \Voraussetzungen

Um Kompression effizient in ein Datenbankverwaltungssystem zu integrieren, mussen zwei
grundlegende Voraussetzungen erfillt sein:

e Die eingesetzten Kompressionsverfahren dirfen nur wenig Rechenleistung beanspruchen.

e Die zu komprimierenden Granulate missen moglichst klein sein.
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Die Bedeutung dieser Voraussetzungen wurde schon von anderen Forschern entdeckt und dis-
kutiert (zum Beispiel in( ) 3 ) 1). Wir werden die Argumente daher
hier nur kurz zusammenfassen.

Die Verfahren durfen nur wenig Rechenaufwand benétigen, da sonst die Gefahr besteht, dal3
die Reduktion der Ubertragungszeit vom Sekundarspeicher in den Priméarspeicher durch die fir
den zusatzlichen Rechenaufwand bendétigte Zeit Uberkompensiert wird. Ein Beispiel fur dieses
Phanomen geben Goldstein, Ramakrishnan und SE&fEp{, die zeigen, dal3 es langer dauert

eine Seite migunzipzu dekomprimieren als sie vom Sekundarspeicher in den Primarspeicher
zu ubertragen.

Des weiteren wird, wie das Beispiel in Abschiti zeigt, durch die Reduktion der vom Sekun-
darspeicher zu Uibertragenden Datenmenge bei gleichbleibender Ubertragungsgeschwindigkeit
die Menge der im Ubertragungszeitraum zu verarbeitenden Daten ohnehin erhoht. Es ist daher
sinnvoll bei der Auswahl eines Kompressionsverfahrens auf die letzten Prozeiterdpres-
sionsratezu Gunsten eines geringen Rechenaufwands zu verzichten.

Die Kompression der Daten kann prinzipiell auf vier Ebenen erfolgen: auf der Segment-Ebene,
auf der Seiten-Ebene, auf der Satz-Ebene oder auf der Attribut-Ebene. Wir komprimieren auf
Attribut-Ebene, d.h. einzelne Attribute eine Satzes kdnnen ohne Betrachtung anderer Attribu-
te komprimiert und dekomprimiert werden. Wir wéahlen diesen Ansatz, da alle anderen Al-
ternativen erhebliche Nachteile aufweisen (vgl. aucls 97, ) ) ]). Die
Kompression auf Segment-Ebene ist praktisch nicht durchfuhrbar, da zur Komprimierung und
Dekomprimierung jeweils das gesamte Segment bekannt sei muf3. Auf der Seiten-Ebene flhrt
Kompression zu unterschiedlich groRen komprimierten Seiten, so dal} eine zuséatzliche Abbil-
dung auf physische Seiten notwendig wird. Des weiteren wird der Primarspeicher schlechter
genutzt, da sowohl die physischen aus auch die komprimierten Seiten im Primarspeicher vor-
handen sein misse» RS94. Auf allen Ebenen oberhalb der Attribut-Ebene kénnen nur Kom-
pressionsverfahren verwendet werden, die nur Bytefolgen komprimieren und daher in der Regel
zu langsam sind, wie zum Beispgtip. Die Kompression auf Attribut-Ebene ermdglicht dage-

gen die Semantik der Daten bei der Komprimierung zu bertcksichtigen und so schnellere oder
weniger aufwendige Verfahren zu verwenden. Au3erdem ermdglicht nur die Kompression auf
Attribut-Ebene nur die Daten zu dekomprimieren, die tatsachlich verwendet werden (vgl. auch
[ , ]1). Zum Beispiel muf3, zur Auswertung einer Anfrage nach tieimen aller
Angestellten die alter als 60 sind, da&lter -Attribut aller Angestellten dekompri-

miert werden, dadlameAttribut aber nur fir diejenigen, die Gber 60 Jahre alt sind, und zum
Beispiel dieAdresse Uberhaupt nicht. Bei Kompression auf Satz-, Seiten- oder gar Segment-
Ebene mul’3 zum Zugriff auf ein Attribut immer das gesamte Objekt dekomprimiert werden.
Eine weitergehende Beschreibung der Probleme, die beim Versuch Kompression auf héheren
Ebenen in ein Datenbankverwaltungssystem zu integrieren auftreten, findet man bei Goldstein,
Ramakrishnan und Shaft| ].
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Obwohl wir die Kompression auf den kleinstméglichen Granulaten, den Attributen, verwenden,
erfordert unsere Architektur, dal® das selbe Verfahren fir alle Werte ein Spalte verwendet wird.
In obigem Beispiel wirde dann dadter -Attribut aller Angestellten in gleicher Weise
komprimiert. Dies ist erforderlich, da es zum einen fir den Benutzer zu aufwendig ware fur
jedes Attribut in jedem Satz ein Kompressionsverfahren anzugeben und da es zum anderen
auch fur das System zu teuer wére vor jedem Attributzugriff zunéachst das zu verwendende
Dekompressionsverfahren zu bestimmen. Es ist allerdings moglich unterschiedliche Spalten mit
unterschiedlichen Verfahren zu komprimieren oder auch einige Spalten nicht zu komprimieren.

4.4 Konkrete Verfahren

In diesem Abschnitt stellen wir einige konkrete Kompressionsverfahren vor, die wir zur Ver-
besserung der Leistungsfahigkeit unseres Datenlagerverwaltungssystems verwendet haben. Im
einzelnen sind dies didumerische Kompressipdie Zeichenketten Kompressiomnd diever-
zeichnisbasierte KompressiouRerdem beschreiben wir den Umgang MitLL-Werten bei

der Verwendung von Kompression.

Da alle drei Kompressionsverfahren auf unterschiedliche Falle anwendbar sind und und au-
Rerdem kombiniert werden kdnnen, um mehrere Attribute einer Relation unterschiedlich zu
komprimieren, gibt es im allgemeinen viele unterschiedliche Moglichkeiten eine Relation zu
komprimieren. Obwohl die Wahl des falschen Verfahrens die Leistungsfahigkeit des Daten-
bankverwaltungssystems erheblich beeinflussen kann, denken wir nicht, daR® die Auswahl eine
geeigneten Kompressionsverfahrens ein zu gro3er zusatzlicher Aufwand fiir den Datenbankad-
ministrator ist, da die richtige Wahl fur eine gegebene Anwendung in den meisten Fallen offen-
sichtlich ist. So fiel uns zum Beispiel die Entscheidung fundiezeichnisbasiert€ompression

(4.4.3 fur Aufzahlungsattribute odéMumerisch&kompression4.4.J) fir ganzzahlige Attribu-

te bei unserer Implementierung des TPC-D-Benchmarks nicht schwer.

4.4.1 Numerische Kompression

Dieses von uns zur Kompression ganzzahliger Werte Verfahren basiéltithstippressionind

der Kodierung der Lange des komprimierten Wertes $3. Eine ahnliche Technik wird auch

in ADABAS, einem relationalen Datenbanksystem der Software AG verwefdet$4. Die
grundlegende Idee besteht darin fihrende Nullen in der Darstellung ganzer Zahlen zu streichen.
In den meisten aktuellen Systemen werden ganze Zahlen durch vier Byte dargestellt, so daf3 die
Zahl drei durch 30 auf O gesetzte und zwei auf 1 gesetzte Bits reprasentiert wird. Mit einem
solchen Kompressionsverfahren konnte die Zahl drei also durch zwei Bits dargestellt werden.
Das Problem bei dieser Art der Kompression besteht nun darin, daf3 die Information, wieviele
Bits zur Darstellung verwendet werden, zum dekomprimieren benétigt wird. Wir werden ein



54 KAPITEL 4. KOMPRESSION

Verfahren darstellen mit dessen Hilfe diese Information effizient kodiert und dekodiert werden
kann. Da dieses Verfahren unabhangig von dem verwendeten Kompressionsverfahren ist, ge-
schieht dies allerdings erst in Abschnitb, nachdem wir die anderen Kompressionsverfahren
beschrieben haben. Jetzt konnen wir allerdings schon festhalten, daf3 das Kodierungsverfahren
nur funktioniert, wenn die komprimierten Daten an Byte Grenzen ausgerichtet sind. Das bedeu-
tet, dal? die Zahl drei durch ein Byte und nicht durch zwei Bits dargestellt wird. Das Ausrichten
an Byte Grenzen ist ein Beispiel dafur, wie durch Abstriche bei der Kompressionsrate eine Re-
duktion des Rechenaufwands und damit eine Beschleunigung der Dekomprimierung erreicht
werden kann.

Dieses Verfahren zur Kompression ganzer Zahlen kann auch fir Datum-Felder verwendet wer-
den, da ein Datum haufig durch die Anzahl der Tage, die es vor oder nach einem bestimmten
Stichtag liegt, dargestellt wird. Wenn der Stichtag zum Beispiel der 2. Februar 1999 ist, kann
der 4. Februar 1999 durch die Zahl 2 und der 22. Januar 1999 durch die Zahl -11 dargestellt wer-
den. Offensichtlich kdnnen diese Zahlen in der gleiche Weise wie alle anderen ganzen Zahlen
komprimiert werden.

Fur Gleitkommazahlen, die unkomprimiert durch 8 Byte dargestellt werDenlfle ), ver-
wenden wir ein spezielles ,Kompressionsverfahren®. Da 8 Byte Gleitkommazahlen oft ohne
Informationsverlust in 4 Byte dargestellt werden kénnen, verwenden wir die 4 Byte Darstel-
lung falls dies moglich ist.

Andere Formen numerischer Kompression, die wir nicht berticksichtigt haben, die aber in ei-
nigen Situationen sinnvoll sein kdnnen, findet man bei Ng und Ravishank&ays und bei
Goldstein, Ramakrishnan und Shaft} S94.

4.4.2 Zeichenketten Kompression

In SQL [ ] kénnen Zeichenketten entweder @WAR(n) oder alsvARCHAR(n)definiert

werden. In den meisten Datenbankverwaltungssystemen we€tdaR(n) Attribute durch den

Inhalt eines Bereiches der festen LangeeprasentiertVARCHAR(n) Attribute werden hin-

gegen durch den Inhalt eines Bereiches variabler Grol3e und durch die Lange dieses Bereiches
reprasentiert. Eine einfache L6suNgRCHARAttribute zu komprimieren besteht darin, die
Langenangabe mit Hilfe der numerischen Kompression aus dem letzten Abschnitt zu kompri-
mieren.CHARAttribute konnen durch Umwandlung WARCHARAttribute und anschlie3ende
Kompression der LAngenangabe komprimiert werden.

Wenn die Zeichenketten lang sind ist es haufig von Vorteil auch den Inhalt der Zeichenket-
te selbst zu komprimieren. Wenn die Ordnung der Zeichenketten nicht erhalten werden muf3,
kann diese weitere Komprimierung mit einem der klassischen Verfahrehwifenan coding

[ ], dem LZW Verfahren | ] oder Arithmetic coding[ ] erfolgen. Falls ein
ordnungserhaltendes Verfahren benétigt wird, kann das Verfahren von Blasgen, Casey und Es-
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waran [ ] oder das Verfahren von Antoshenkov, Lomet und Murray/196] verwendet
werden. Die Verwendung dieser Verfahren ist unabhéangig von der Komprimierung der Langen-
angabe und kann zusatzlich zu dieser erfolgen .

4.4.3 \Verzeichnisbasierte Kompression

Die verzeichnisbasierte Kompression ist ein weit verbreitetes Kompressionsverfahren, das fir
alle Datentypen verwendet werden kann. Bei diesem Verfahren werden alle Werte, die ein At-
tribut annehmen kann, in einer separaten Datenstruktur, dem Verzeichnis, abgelegt. Der physi-
schen Satz selbst muf3 dann nur noch einen Schlissel enthalten, der den entsprechenden Wertim
Verzeichnis eindeutig identifiziert. Das Verfahren ist besonders effizient, wenn ein Attribut nur
wenige unterschiedliche Werte annehmen kann. Wenn ein Attribut zum Beispiel nur die Werte
~-Mannheim“ und ,Passau“ annehmen kann, ist zur Reprasentation nur ein Bit erforderlich. Mit
Hilfe dieses Bits kann der tatsachliche Attributwert aus dem Verzeichnis extrahiert werden.

Prinzipiell sind viele unterschiedliche Formen der verzeichnisbasierten Kompression vorstell-
bar. Wir haben eine sehr einfache und eingeschrankte Variante implementiert, bei der die Maxi-
male Grole des Verzeichnisses und damit auch die Anzahl der zur Darstellung eines Attributs
notwendigen Bits im voraus bekannt ist. Eine interessante und allgemeinere Variante der ver-
zeichnisbasierten Kompression wurde von Antoshenkov, Lomet und Mukigy 6] darge-

stellt.

4.4.4 NULL-Werte

In SQL gibt es fur alle Datentypen die Mdglichkeit des Vorkommens Mo L-Werten. Ob-
wohl Integritatsbedingungen in vielen Anwendungen das VorkommemNdri-Werten unter-
binden, muf3 ein System berticksichtigen, &R _L-Werte vorkommen kénnen und ein Kom-
pressionsverfahren miBJLL-Werte eindeutig reprasentieren und identifizieren kénnen.

Bei der verzeichnisbasierten Kompression konNeh.L-Werte einfach als ein weiterer mogli-

cher Wert ins Verzeichnis aufgenommen werden. Im Falle der numerischen Kompression kann
einNULL-Wert als ein Attribut der Lange 0 dargestellt werden. NiLLzum Beispiel von der
ganzen Zahl 0 zur unterscheiden, wird die Zahl O als ein Attribut der Lange eins mit der Wert
0 dargestellt. Bei der Zeichenketten Kompression wird eine leere Zeichenkette als eine Zei-
chenkette mit der Lange 0 und dJLL-Zeichenkette als Zeichenkette mit der LandgLL
dargestellt.
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4.5 Kodieren und Dekodieren der Kompressionsinformation

In diesem Abschnitt beschreiben wir, wie man die vorgestellten und andere Kompressionsver-
fahren in das Speichersystem eines Datenbankverwaltungssystems integrieren kann. Wie wir
im letzten Abschnitt gesehen haben, ist es fur die Effizienz vieler Kompressionsverfahren, die
ein Ergebnis variabler Lange produzieren, entscheidend, daf} die Langeninformation effizient
kodiert und dekodiert werden kann. Auerdem muf3 der Zugriff auf auf die komprimierten Da-
ten des Attributs im Satz effizient mdglich sein. Das bedeutet, daf? die Berechnung der Position
des Attributs im Satz nur wenig Aufwand erfordern darf. In ADABAS zum Beispiel nimmt
der Aufwand fur den Zugriff auf ein Attribut mit der Position des Attributs im Satz zu, da zur
Berechnung der Position zunachst die Lange aller vorhergehenden Attribute bestimmt werden
muf3. Um dies zu vermeiden kodiert unser Ansatz die Langeninformation jedes Attributs in ei-
ner festen Anzahl Bits und faf3t die Langeninformationen aller Attribute in einem speziellen
Teil am Anfang des Satzes zusammen. In den folgenden Abschnitten werden wir zun&chst den
daraus resultierenden Aufbau der komprimierten Satze und anschlie3end unsere Kodierungs-
und Dekodierungsalgorithmen beschreiben (vgil] D-

4.5.1 Aufbau der komprimierten Satze

Abbildung4.1 zeigt den Aufbau eines komprimierten Satzes. Danach kann ein Satz aus bis zu
funf Teilen bestehen:

e Der erste Teil eines Satzes enthalt die komprimierten Werte aller Attribute, die durch ver-
zeichnisbasierte Kompression oder durch ein anderes Kompressionsverfahren, das Werte
fester Lange erzeugt, komprimiert wurden.

e Der zweite Teil enthélt die kodierte Langeninformation fur alle Attribute, die mit einem
Kompressionsverfahren komprimiert wurden, das Werte variabler Lange erzeugt. Ein Bei-
spiel fur ein solches Verfahren ist die numerische Kompression.

e Der dritte Teil enthalt die Werte von Attributen fester Lange. Dies sind zum Beispiel
ganze Zahlen, Gleitkommazahlen oder Zeichenketten fester LatieRFelder). Nicht
dazu gehoren Zeichenketten variabler LangARCHAHRFelder) oder Zeichenketten fe-
ster Lange, die durch Kompression zu Zeichenketten variabler Lange geworden sind.

e Der vierte Teil enthélt die komprimierten Werte von Attributen, die mit Hilfe eine Kom-
pressionsverfahrens komprimiert wurden, das Werte variabler L&nge erzeugt. Dies sind
die Werte, deren Langen im zweiten Teil des Satzes abgelegt sind. Hier wirde zum Bei-
spiel auch die Lange eines Zeichenketten variabler L&dnge abgelegt, falls diese Lange
komprimiert wurde. Falls eine solche Lange nicht komprimiert wurde, so wird sie im
dritte Teil abgelegt.
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—— Kodierungen Daten 1

||
[

T feste Lange variable Lange Strings

L&ngen- und Positionskodierungen

Kodierungen fur Verzeichnis-basierte Kompression

Abbildung 4.1: Aufbau eines komprimierten Satzes

e Der funfte und letzte Teil eines Satzes enthélt die Inhalte von Zeichenketten variabler
Lange unabhangig davon, ob diese komprimiert wurden oder nicht.

Obwohl dies alles eher kompliziert aussieht, ist die Aufteilung in funf Teile sehr naturlich. Wie

wir schon in AbschnitB.4 gesehen haben, ist es sinnvoll den festen und den variablen Teil eines
Satzes zu trennen. Die ersten drei Teile eines Satzes haben eine feste Grol3e, das bedeutet, daf
diese GroRRe fur alle Satze eines Segments gleich ist. Daraus ergibt sich, dal3 auf die in den ersten
drei Teilen enthaltenen Kompressionsinformationen und/oder Werte ohne Positionsberechnung
direkt zugegriffen werden kann. Insbesondere kann auf unkomprimierte Attribute (sofern es
sich nicht um Zeichenketten handelt) direkt zugegriffen werden, unabhangig davon, ob andere
Attribute komprimiert sind oder nicht. Auch die Zusammenfassung aller Langenkodierungen
komprimierter Attribute ist sinnvoll, da man dies in unserem schnellen Dekodierungsalgorith-
mus ausnuztzen kann (vgl. Abschnits.3. AulRerdem trennen wir kleine (komprimierte) At-
tribute variabler Lange von grof3en Zeichenketten-Attributen variabler L&nge, da die L&ngen-
information fiir kleine Attribute weniger als ein Byte bengtigt und die La&ngeninformation fur
grol3e Zeichenketten-Attribute unter Umstanden mehr als ein Byte benétigt und daher in einem
zweistufigen Verfahren kodiert wird.

Offensichtlich bestehen nicht alle Satze einer Datenbank aus diesen funf Teilen. So bestehen
zum Beispiel Satze, die keine komprimierten Attribute enthalten, nur aus dem dritten und even-
tuell aus dem funften Teil. (AuRerdem haben alle Satze eine Segments die gleiche Struktur
und sie bestehen aus den gleichen Teilen, da alle Satze eines Segments mit Hilfe der gleichen
Verfahren komprimiert werden.)

4.5.2 Kodierung

Aus der Beschreibung des Aufbaus komprimierter Satze wird offensichtlich, wie auf unkom-
primierte und komprimierte Attribute fester Lange zugegriffen wird. Offen ist dagegen noch
der Zugriff auf komprimierte Attribute variabler Lange. Im folgenden beschreiben wir, wie die
Lange solcher Attribute kodiert und im zweiten Teil des Attributs abgelegt wird. In Abschnitt
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| Lange| NOT NULL| NULLerlaubt]

0 — 000
1 00 001
2 01 010
3 10 011
4 11 100

Tabelle 4.1: Langenkodierung fur ganze Zahlen

| Lange| NOT NULL| NULLerlaubt|

0 — 00
4 0 01
8 1 10

Tabelle 4.2: Langenkodierung fur Gleitkommazahlen

4.5.3beschreiben wir dann, wie diese Information wieder dekodiert wird.

Aus den vorangehenden Abschnitten ergibt sich, dafd wir im wesentlichen an der Kodierung der
Lange von komprimierten ganzzahligen und Gleitkommawerten interessiert sind. (Datumwerte
kénnen als ganzzahlige Werte dargestellt werden und fur Zeichenketten ist die Langeninfor-
mation auch ein ganzzahliger Wert.) Wegen der Ausrichtung an Byte-Grenzen kann ein kom-
primierter ganzzahliger Wert 1, 2, 3 oder 4 Byte lang sein. Daher kdnnen wir die Lange eines
solchen Wertes in zwei Bit kodieren (vgl. linke Spalte von Tabélle). Wenn das betrachtete
Attribut auchNULL-Werte annehmen kann, bendtigen wir drei Bits zur Kodierung der Lange,
da diese nun 0, 1, 2, 3 oder 4 Byte betragen kann (vgl. rechte Spalte von Talglle

Tabelle4.2 enthélt entsprechende Bitmuster fur Gleitkommazahlen. Diese kénnen entweder,
falls NULL-Werte verboten sind, in 4 oder 8 Byte dargestellt werden, oder, NdlsL-Werte
erlaubt sind, in 0, 4 oder 8 Byte dargestellt werden. Zur Kodierung werden dann entweder ein
oder zwei Bits bendtigt.

Wenn ein Satz mehrere komprimierte Attribute variabler Ladnge enthélt, so versuchen wir mog-
lichst viele Langenkodes in einem Byte zusammenzufassen. Gleichzeitig stellen wir aber sicher,
dalR zum Zugriff auf ein Attribut immer nur auf ein Kodierungsbyte zugegriffen werden muf3,
wir richten also auch die Kodierungsinformation an Byte-Grenzen aus. Wir illustrieren dies mit
einem Beispiel. In diesem Beispiel soll ein Tupel mit dem Schema

R =( aint, b:int, c:double not null,
d:int, e:int, fint not null )

komprimiert werden. Wenn alle Attribute wie in Abschnittl. 1beschrieben komprimiert wer-
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den, dann werden die LaAngenkodierungen aller sechs Attribute in der folgenden Weise in zwei
Byte zusammengefalt.

Bytel | — | Bit{ | Bit3 | Bit§ || Bit} | Bit} | Bit} [ Bit{ |
Byte 2 | Bit{ | Bitg | Bit¢ | Bit; | Bits | Bits || Bit{ | Bit] |

Dabei bezeichneBit? dasi-te Bit der Langenkodierung fir Attribut und ,—" bedeutet, daf}
das erste Bit von Byte 1 nicht benutzt wird.

4.5.3 Dekodierung

Mit Hilfe des Kodierungsverfahrens aus dem letzten Abschnitt knnen wir die L&nge eine kom-
primierten Attributs eines Satzes einfach bestimmen: wir missen lediglich die entsprechenden
Bits aus dem Langenkodierungsteil des Satzes extrahieren und kénnen dann die Lange in einer
Tabelle wie Tabellél.1 oder Tabellel.2 nachschlagen. Um den Wert eines Attributs zu bestim-
men, mussen wir allerdings mehr tun. Dazu bendtigen wiPditiondes Wertes im Satz, die

von den Langen aller Attribute abhangt, die im Satz vor dem betrachteten Attribut gespeichert
sind.

Ein einfaches Verfahren, um die Position desn Attributs zu bestimmen, ware eine Schleife
vonj = 1 bisi — 1, in der jeweils die Lange desten Attributs bestimmt wird. Die Position

ware dann die Summe dieser Langen. Diese Vorgehensweise ware allerdings mit einem sehr
hohen Rechenaufwand verbunden, da dazu die Dekodierung der Langeninformation von
Attributen erforderlich wéare. Wir vermeiden diesen Rechenaufwand, indem wir alle méglichen
Positionen eines Attributs im Satz Dekodierungstabellematerialisieren. Um die Vorgehens-
weise zu erlautern, fihren wir unser Beispiel aus dem letzten Abschnitt fort und betrachten ein
konkretes Tupel aus der Relatidh Wenn der komprimierte Wert des Attribui2 Byte lang

ist, der vonb O Byte, der vor: 8 Byte, der vonl 3 Byte, der vore 0 Byte und der vory 4 Byte,

dann sehen die zwei Byte, die die Lange des Tupels kodieren wie folgt aus (die Kodes stammen
aus den Tabellea.1und4.2 und das unbenutzte Bit von Byte 1 ist 0):

Byte 1 Byte 2
[ofof1jofofojoff1] [of1[1fojofOf1]1]

Nun wollen wir die Position des Attributsin diesem Tupel bestimmen. Dazu betrachten wir
zunéachst die linke Dekodierungstabelle aus Abbilddrigy Aus der dem ersten Byte unseres
Tupels entsprechenden Zeile dieser Tabelle erfahren wir, dal3 die Gesamtlange der Adttribute
b und ¢ 10 Byte betragt. Aus der dem zweiten Byte entsprechenden Zeile der rechten Tabelle
entnehmen wir, dal’ wir fir den Zugriff auf das Attribuhoch 3 Byte dazuaddieren mussen.
Des weiteren erfahren wir aus der rechten Tabelle, dal3 die Langenkodierung fir Attrilstt
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Attr. a Attr. b Attr. ¢ Attr. d Attr. e Attr. f
Attr.a  Attr.b  Attr. ¢ Attr.d  Attr.e  Attr. f
0 ' : : 0 : : :
1 1
ol 1 | .......... .......... ..... o | | T
31 : : : 97
32 : : : 98
o 33| 10 0: 2| 2. 0| 2 1 | o 99| 7 0: 3| 3. 0| 3: 3
34 : : 100 : : :
35 : : : 101
126 | | """"" S L msal | |
127 ; ; ; 255 : :
T Position T
Gesamtlange Langenkodierung

Abbildung 4.2: Dekodierung

was bedeutet (nach Tabellel), dald es sich um einéULL-Wert handelt und wir die Position
eigentlich nicht bendtigen.

Im allgemeinen haben wif Dekodierungstabellen fiir eine Relation, flr deren Tupel der Lan-
genkodierungsteil (der zweite Teid) Byte lang ist. Jede Dekodierungstabelle paZeilen,
wobeib die Anzahl der Bits ist, die in dem entsprechenden Langenkodierungsbyte verwendet
werden. In unserem Beispiel ist= 7 (= 128 Zeilen) fur das erste urid= 8 (= 256 Zeilen)

fur das zweite Byte. Jede Zeile hat ein Feld fir Gesamtlangaller in diesem Byte kodierten
Attribute und je kodiertem Attribut eiRositions-und einLangenfeldWenn diese Tabellen vor-
handen sind, kénnen die Position und die Lange eines Attributs im Satz mit dem in Abbildung
4.3dargestellten Verfahren bestimmt werden.

Wenn wir uns unser Beispiel genauer betrachten, stellen wir auch fest, dal? die Dekodierungsta-
bellen sehr klein sind. Die RelatigR aus unserem Beispiel bendtigt eine 3,5 KByte (128 Ein-
trage * 28 Byté) groRe Dekodierungstabelle fur Byte 1 und eine 7 KByte (256 Eintrage * 28

%Diese 28 Byte bestehen adiss Byte fiir Position und Lénge je eines Attributs uhByte fiir die Gesamtlange
der Attribute
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position_und_laenge(

attr, [* Attributhnummer */
kodeByte[], /* Kodierungsinformation eines Tupels */
tabelle[][], /* Kodierungstabellenfeld. tabelle[i][j] */

[* bezeichnet die j-te Zeile der i-ten Tabelle. */
byteNo /* Nummer des Bytes in KodeByte fuer attr *
) {
pos =0
laenge = 0

forG = 0; j < byteNo - 1; ++j) {
pos = pos + tabelle[j][kodeByte[j]].gesamtlaenge

}
pos = pos + tabelle[byteNo][kodeByte[byteNo]].pos(attr)

laenge = tabelle[byteNo][kodeByte[byteNo]].laenge(attr)
return <pos, laenge>

Abbildung 4.3: Verfahren zur Dekodierung der Komprimierungsinformation

Byte) gro3e Dekodierungstabelle fur Byte 2, also insgesamt 10,5 KByte. Wir erwarten daher,
dal3 diese Dekodierungstabellen im Primarspeicher gehalten werden kénnen, ebenso wie alle
anderen Metadaten. Falls wir bereit waren mehr Primarspeicher zu investieren, kdnnten wir alle
moglichen Positionen und Langen in einer einzigen Tabelle zusammenfassen, statt eine Tabelle
pro Byte zu verwenden. Damit ware es moglich die Dekodierung in konstanter Zeit durchzu-
fuhren. Allerdings wirde eine solchmiverselleDekodierungstabelle fiir die Relatigt etwa

1,6 MByte Primarspeichel{® Eintrage * 52 Bytey) benotigen. (Offensichtlich sind auch noch

viele Kompromif3maoglichkeiten zwischen den dargestellten Mdglichkeiten vorstellbar.)

4.5.4 Integration in AODB

Die Integration der hier beschriebenen Techniken zur Kompression und zum Zugriff auf die
komprimierten Daten ist relativ einfach. Alle erforderlichen Anderungen des Laufzeitsystems
kénnen innerhalb des in Abschnit4 beschriebenen Modulsogische Satzschnittsteléfol-

gen. Dem der logischen Satzschnittstelle zugrundeliegenden physischen Satzspeicher ist der
Inhalt der physischen Séatze unbekannt, so dafl3 der Inhalt auch keinen Einflul3 auf die dort statt-
findende Verarbeitung hat. Oberhalb der logischen Satzschnittstelle werden die Daten in Regi-
stern verarbeitet und transportiert, so daf? der Inhalt und Aufbau der physischen Satze auch hier
keine Rolle spielt.

Das System muf3 also lediglich um eine neue Klasse von TupelobjékiEnCTupleund um
eine entsprechende SchemaklaBS& _CSchemearweitert werden. Die beiden Klassen sind —

3Diese 52 Byte bestehen afis3 Byte fiir Position und Lange je eines Attributs uhByte furr die Gesamtlange
der Attribute
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wie TUP_NTupleundPSM_NSchema von TUP_ICTupleund PSM_PSchemabgeleitet. Die
Dekodierungstabellen sind dabei im Schema abgelegt, da sie so fir jede Relation nur einmal
im Primarspeicher vorhanden sein mussen. Bei dem in Abbilduddargestellten Verfahren,
stammentabelleund byteNoalso aus dem SchemaobjekgdeByteaus dem Tupelobjekt und

attr vom Benutzer.

4.6 Leistungsvergleich

In diesem Abschnitt beschreiben wir die Ergebnisse TPC-D-Benchmarks, der zur Bewertung
der in den letzten beiden Abschnitten dargestellten Techniken durchgefihrt wurde. Um die
durch die Integration von Kompression in ein Datenlagerverwaltungssystem erreichbaren Lei-
stungsveranderungen zu untersuchen, vergleichen wir die Ergebnisses des TPC-D-Benchmarks
auf einer unkomprimierten Datenbank mit denen auf einer komprimierten Datenbank. Dazu be-
schreiben wir in Abschnitt.6.1zunachst die Details unserer Implementierung des Benchmarks.
Anschlie3end betrachten wir die Benchmark-Ergebnisse, die die GréRe der Datenbanken, die
Ladezeiten und die Laufzeiten der 17 Anfragen und zwei Anderungsoperationen enthalten.

4.6.1 Implementierung der Anfragen und Anderungsoperationen

Wie schon erwahnt, haben wir AODB als Plattform fur die Benchmarks verwendet. Bei der
Konstruktion der Plane haben wir uns von Planen kommerzieller Datenbankverwaltungssyste-
me leiten lassen. Es handelt sich meist um links tiefe Plane mit abschlielender Gruppierung
und Aggregation (wir haben also keine friihe Aggregation wie bei Yan und Larson|

] oder Chaudhuri und Shint[S94 bertcksichtigt). Fir die Verbundoperationen haben wir
den GRACE-Streu-Verbund und den blockorientierten Geschachtelte-Schleifen-Verbund (engl.
Blockwise-Nested-Loop-Jgimerwendet. Fur Gruppierung und Aggregation kamen streubasier-
te Verfahren zum Einsatz. Die Plane und die Speicherzuteilung waren fur die Anfragen auf der
komprimierten und der unkomprimierten Datenbank identisch. Wir haben zunéchst einen gu-
ten Plan und eine sinnvolle Speicherzuteilung fur die unkomprimierte Datenbank bestimmt und
diesen Plan dann beziglich beider Datenbanken ausgewertet. Dieser Ansatz war eher konser-
vativ, da wir auf der komprimierten Datenbank mit spezifischen Planen bessere Antwortzeiten
erzielen konnen. Die Ergebnisse kdnnen daher — beztglich unserer Implementierung — als unte-
re Grenze der moglichen Leistungssteigerung beim TPC-D-Benchmark gesehen werden. Drei
der verwendeten Plane kbnnen Anhangntnommen werden.

Wir haben die TPC-D Daten mit folgenden Verfahren komprimiert:

e Fur alle Attribute der TypetNTEGERund DECIMALhaben wir die numerische Kom-
pression verwendet (vgl. Abschnitt4.1).
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e Fur alle Indikatoren haben wir die verzeichnisbasierte Kompression verwendet (vgl. Ab-
schnitt4.4.3.

o Alle Attribute des TypsCHARwurden wie Attribute des TypgARCHARehandelt und
die Langeninformation wurde, wie in Abschnit4.2 beschrieben, komprimiert. Wir
haben keine weiteren Kompressionsverfahren — wie zum Beispiel Huffman-Kodierung
[ ] — zur weiteren Kompression von Zeichenketten verwendet. Wir hatten den Ein-
druck, dal3 die Verwendung solch leistungsfahiger Kompressionsverfahren fr lange Zei-
chenketten (zum Beispiel fur die Kommentare in den TPC-D Tabellen) den Vergleich in
unangemessenerer Weise zu Gunsten der komprimierten Datenbank beeinfluf3t hatte. Die
Verwendung dieser Verfahren hatte zu hohen Kompressionsraten (und reduzierter E/A-
Last) gefuhrt, ohne die Nachteile in Kauf nehmen zu missen, da diese Attribute in den
TPC-D Anfragen kaum genutzt werden.

e Datumsfelder wurden nicht komprimiert.

¢ Die RelationerRegionundNationwurde auch nicht komprimiert, da sie auf jeweils eine
Seite des Sekundarspeichers passen.

Wir haben alle TPC-D Anfragen und Anderungsoperationen auf komprimierten und unkompri-
mierten Datenbanken des Skalierungsfaktors 1 ausgefuhrt. Der verwendete Rechner war eine
SUN UltraSparc 2 (300 MHz) mit 256 MByte Primarspeicher. Zur Ausfiihrung der Anfragen
haben wir den fur Daten verwendeten Primarspeicher allerdings auf 24 MByte begrenzt. Die
Datenbanken wurden auf einer 9 GByte Seagate Barracuda Festplatte abgelegt und wir haben
eine zweite identische Festplatte zur Speicherung von Zwischenergebnissen verwendet. Das
Betriebssystem war Solaris 2.6. Die von AODB verwendete Seitengréf3e war 4 KByte.

4.6.2 GrolRe der Datenbanken

In Tabelle4.3ist die Gro3e der komprimierten und der unkomprimierten Datenbank dargestellt.
Fur die unterschiedlichen Relationen haben wir Kompressionsraten zwischen 45% und 10%
erzielt. Die hochste Kompressionsrate haben wirlieitemerreicht, da diese Relation viele
numerische Werte enthalt, die wir komprimiert haben. Da der Anteil (langer) Zeichenketten-
Attribute, von denen nur die L&ngeninformation komprimiert wurde, in den anderen Relationen
relativ hoch ist, habe wir dort keine hohen Kompressionsraten erzielt. Als Faustregel kann man
feststellen, dald fur die Attribute, die wir komprimiert haben, die Kompressionsrate bei 50%
lag. Wie schon erwahnt, habe wir die Relatio®egionund Nation nicht komprimiert, da sie
jeweils auf eine 4-KByte-Seite passen.
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| Relation | komprimiert| unkomprimiert|
Lineitem | 427,360 KByte| 758,540 KByte
Order 132,164 KByte| 177,900 KByte
Partsupp | 112,588 KByte| 124,600 KByte
Part 24,120 KByte 29,680 KByte
Customer| 22,916 KByte 28,256 KByte
Supplier 1,412 KByte 1,640 KByte
Nation 4 KByte 4 KByte
Region 4 KByte 4 KByte

| gesamt | 720,568 KByte| 1,120,634 KByte|

Tabelle 4.3: GrolRe der komprimierten und unkomprimierten Relationen

| Relation | komprimiert| unkomprimiert|

Lineitem 428.5s 303.6s
Order 885s 59.1s
Partsupp 429s 36.2s
Part 139s 9.2s
Customer 11.2s 8.2s
Supplier 12s 10s
| gesamt | 586.2 s| 417.3s|

Tabelle 4.4: Ladezeiten der komprimierten und unkomprimierten Relationen

4.6.3 Laden der Datenbanken

In Tabelle4.4 sind die Ladezeiten fur die komprimierte und die unkomprimierte Datenbank
dargestellt. Wir beobachten dabei, dal’ die Ladezeiten fur die komprimierten Relationen um 20-
50% Uber denen der unkomprimierten Relationen liegen. Die Kompression reduziert zwar die
Kosten flur das Schreiben neuer Seiten auf den Sekundarspeicher, aber das Laden der Daten-
bank ist durch die verfligbare Rechenleistung beschrankt, da es die zeichenweise Interpretation
der Eingabedatei beinhaltet. Wir haben wéahrend des Ladens einer Datenbank typischerweise
Prozessorauslastungen von Uber 90% beobachtet. Da fur die Komprimierung ein weiterer (ho-
her) Rechenaufwand anfallt (der den zur Dekomprimierung erforderlichen Aufwand deutlich
Ubersteigt), ist dieser Anstieg der Ladezeiten nicht verwunderlich. Die Ladezeiten fur die Re-
lationenRegionund Nation haben wir nicht angegeben, da zu klein waren, um von unserer
Messung erfal3t zu werden.



4.6. LEISTUNGSVERGLEICH

Anfrage / komprimiert unkomprimiert
Anderung Zeit | Prozessor Zeit | Prozessor
Q1 42.4s| 33.3s| 785% 73.7s| 22.7s| 30.8%
Q2 13.7s 50s| 365% 179s 3.0s| 16.8%
Q3 88.5s| 52.0s| 58.8%| 126.0s| 434s| 344 %
Q4 67.9s| 38.8s| 57.1%| 113.3s| 33.7s| 29.7%
Q5 61.5s| 42.3s| 68.8% 98.4s| 31.6s| 32.1%
Q6 43.0s| 22.8s| 53.0% 74.2s| 158s| 21.3%
Q7 71.9s| 46.5s| 67.7%| 105.8s| 345s| 32.6%
Q8 66.8s| 38.4s| 57.5%| 104.1s| 23.6s| 22.7%
Q9 136.6s| 954s| 69.8%| 174.8s| 78.0s| 44.6%
Q10 96.1s| 455s| 47.4%| 1315s| 34.1s| 259%
Q11 114s 46s| 404% 149s 3.0s| 20.1%
Q12 81.2s| 69.1s| 85.1%| 106.2s| 44.7s| 42.1%
Q13 57.2s| 27.9s| 48.8% 97.0s| 209s| 21.6%
Q14 47.8s| 24.0s| 50.2% 78.6s| 16.6s| 21.1%
Q15 441s| 23.8s| 54.0% 75.1s| 18.0s| 24.0%
Q16 146s| 13.0s| 89.0% 16.7s| 11.0s| 65.9%
Q17 74.4s| 39.6s| 53.2%| 156.9s| 31.0s| 19.8%
UF1 0.6s 0.6s| 100.0 % 0.3s 0.3s| 100.0%
UF2 124.4s| 30.5s| 245%| 216.1s| 36.3s| 16.7%

| gesamt | 1237.4s| 694.6s| 56.1 %] 1915.5s| 534.7s| 27.9 %|

Tabelle 4.5: TPC-D Power Test

4.6.4 Laufzeiten der Anfragen und Anderungsoperationen

In Tabelle4.5 sind die Laufzeiten, Prozessorkosten und Prozessorauslastung der 17 Anfragen
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und zwei Anderungsoperationen des TPC-D-Benchmarks dargestellt. Wie in Abschriitt

beschrieben, wurden diese Ergebnisse mit den fir die unkomprimierte Datenbank entworfenen
Planen erzielt. Ein erster Blick auf die Ergebnisse der 17 Anfragen zeigt, dal’ die Anfragen

auf der komprimierten Datenbank niemals langsamer als die auf der unkomprimierten Daten-
bank sind. Das bedeutet, dal’ fir diese Anfragen die Gewinne, die durch die Reduktion der
E/A-Last erzielt wurden, die durch zusatzliche Rechenlast erzeugten Verluste tbersteigen. Die
durch Kompression erzielten Leistungsverbesserungen hangen natirlich von der Art der Anfra-
ge ab, d.h. von der Selektivitat der Pradikate, der Anzahl der Verbunde, den an den Verbunden

beteiligten Relationen, der Anwesenheit VORDER BYind GROUP BXlauseln und von

den in den Ausdriicken und im Ergebnis der Anfrage verwendeten Attributen. In sechs Fallen
(Q1, Q4, Q6, Q13, Q15 und Q17) wurde die Laufzeit durch die Kompression um 40% oder

mehr verbessert und nur in einem Fall (Q16) unterschritt der Gewinn 20%.
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Wenn wir die Prozessorkosten und die Prozessorauslastung der Anfragen betrachten, sehen wir,
wie wichtig es war die fur die Kompression verwendete Rechenleistung so gering wie mdglich
zu halten. Die Prozessorauslastung erreicht zwar nie 100%, aber Auslastungen von 70% sind bei
Verwendung der komprimierten Datenbank tblich. Allein ein naiver Dekodierungsalgorithmus,
der keine Dekodierungstabellen verwendet (vgl. Abschhiit3, wirde die Prozessorkosten

der Dekomprimierung fur die meisten Anfragen verdreifachen. Die Verdreifachung dieser Ko-
sten wirde nicht nur die Vorteile der reduzierten E/A-Kosten kompensieren, sondern sogar zu
langeren Laufzeiten fur die komprimierte Datenbank als fir die unkomprimierte Datenbank
fuhren.

Bei der Betrachtung der Laufzeiten der Anderungsoperationen stellen wir fest, daf3 die Kom-
pression die Laufzeit der Anderungsoperation UF1 verdoppelt. UF1 fiigt ungefahr 7500 Tupel,
die in einer Textdatei vorliegen, in die Datenbank ein. Der Leistungsriickgang durch Kompres-
sion entspricht dem, den wir schon bei den Ladezeiten gesehen haben (vgl. Absdhriitie

Tupel kénnen mit relativ wenig E/A-Aufwand an die Tabell®rder und Lineitemangehangt
werden, so daf? die Kosten der Interpretation der Textdatei die Laufzeit dominieren. Durch den
zusatzlichen Aufwand zur Komprimierung der Tupel steigt die Laufzeit im komprimierten Fall
an. Im Fall der Anderungsoperation UF2 liegt die komprimierte Datenbank wieder vorne. UF2
|6scht ungefahr 7500rder-undLineitemTupel und benétigt einige Sekundarspeicherzugriffe,
um die zu l6schenden Tupel zu finden. Durch die Kompression wird der Aufwand fur die Sekun-
darspeicherzugriffe reduziert und in diesem Fall hat die Kompression einen weiteren Vorteil:
es gibt kaum zusatzlichen Rechenaufwand, da die zu l6schenden Tupel nicht vorher dekom-
primiert werden mussen. (Um die richtigen Tupel zu finden, missen nur die Primarschlissel
dekomprimiert werden.)

4.7 Ergebnis

Wir haben gezeigt, wie Kompression in das Laufzeitsystem eines Datenbankverwaltungssy-
stems integriert werden kann. Im Gegensatz zu friheren Verdffentlichungen zu diesem Thema
haben wir die Integration im Detail beschrieben. Unsere Erfahrungen haben gezeigt, dafd es
gerade diese Details sind, die Gber den Erfolg entscheiden. Kompression kann nur erfolgreich,
d.h. zur Reduktion der Antwortzeiten, in ein Datenbankverwaltungssystem integriert werden,
wenn es gelingt die Prozessorkosten im Griff zu behalten. Wir haben daher der Auswahl der
zu verwendenden Kompressionstechniken eher auf eine geringen Rechenaufwand als auf eine
gute Kompressionsrate geachtet. Auf3erdem haben wir gezeigt, wie man ein Tupel, das kompri-
mierte Attribute enthalt, so strukturiert, dal? ein direkter Zugriff auf Felder fester Lange mdglich
ist und daR einzelne Attribute — ohne Einflul3 auf die Zugriffzeiten fir die anderen Attribute —
komprimiert werden kdnnen. Aul3erdem haben wir sehr effiziente Kodierungs- und Dekodie-
rungsalgorithmen entwickelt, so dal’3 der Aufwand fur den Zugriff auf komprimierte Attribute
nur wenig grof3er ist als der fur den Zugriff auf unkomprimierte Attribute.
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Wir haben gesehen, das die — insbesondere in Bezug auf den Rechenaufwand — sehr effiziente
Implementierung unseres Laufzeitsystems AODB eine sinnvolle oder sogar notwendige Vor-
aussetzung fur die erfolgreiche Integration war.

Das die beschriebenen MalRnahmen tatséchlich zu einer erfolgreichen Integration von Kom-
pression in unser Laufzeitsystem gefuhrt hat, haben unsere Experimente gezeigt. Wir haben
den TPC-D-Benchmark auf einer komprimierten und einer unkomprimierten Datenbank durch-
gefuihrt. Dabei wurden die Antwortzeiten beim Ubergang von der unkomprimierten zur kom-
primierten Datenbank in vielen Fallen halbiert.
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Kapitel 5

Anfragemuster

Semantische Anfragemuster sind Muster, die man bei der Betrachtung einer grof3en Anzahl von
Anfragen eines bestimmten Anwendungsbereichs findet. In diesem Kapitel stellen wir einige
Muster vor, die wir bei der Nutzung von Datenlagern entdeckt haben, und beschreiben wie
das Vorhandensein dieser Muster zur Beschleunigung der Anfrageauswertung genutzt werden
kann. Dazu fuhren wir in Abschnift.1in das Thema ein und beschreiben anschliel3end in den
Abschnitten5.2und5.4-5.6 vier Anfragemuster und Mdglichkeiten diese nutzen. In Abschnitt
5.3werden gemeinsame Voraussetzungen der Abschnité.6 dargestellt.

5.1 Einleitung

Einer der Hauptvorteile deklarativer Anfragesprachen ist die Moglichkeit der Anfrageoptimie-
rung. Die Aquivalenz des Kalkiils — die formale Grundlage einer deklarativen Anfragesprache
—und der Algebra — die Sprache zur Beschreibung von Auswertungsplénen — ist die Grundlage
fur diese Moglichkeit. Um eine Anfrage tatsachlich optimieren zu kdnnen, missen zur Anfra-
ge aquivalente Auswertungsplane mit unterschiedlichen Kosten existieren. Die Menge der zur
urspringlichen Anfrage aquivalenten Auswertungsplane definiert den Suchraum, den ein An-
frageoptimierer auf der Suche nach einen giinstigen Plan durchsucht. Es gibt zwei Griinde dafir,
daf’ der Suchraum mehr als einen Plan enthélt:

¢ Algebraische Aquivalenzen ermdglichen die Konstruktion unterschiedlicher Plane auf der
logischen Ebene.

e Aufgrund unterschiedlicher Implementierungen algebraischer Operatoren gibt es Alter-
nativen auf der physischen Ebene.

Die Auswahl des beziiglich der algebraischen Aquivalenzen optimalen Plans bezeichnet man
als algebraische Optimierungnd die Auswahl der besten Implementierung eines algebrai-
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schen Operators apdysische Optimierundillerdings werden diese beiden Optimierungsarten

in der Regel nicht unabhéngig voneinander durchgefihrt, da der Vergleich algebraisch aquiva-
lenter Plane ohne die Kenntnis der Implementierung und der daraus resultierenden Kosten der
verwendeten Operatoren nicht sinnvoll ist.

Traditionell gibt es unterschiedliche Implementierungen fir einen algebraischen Operator, so
dal3 eine 1:n-Beziehung zwischen Operatoren und ihren Implementierungen besteht. So gibt
es zum Beispiel fur den Verbundoperator viele unterschiedliche Implementierungen wie den
Geschachtelte-Schleifen-Verbund (ergésted-Loop-Join den Sortier-Misch-Verbund (engl.
Sort-Merge-Joih oder den Streu-Verbund (englash-Joir) | ]. Unserer Hypothese ist,

dalR man weitere Effizienzgewinne durch spezielle Implementierungen fur Spezialfalle eines
Standard-Operators oder fur Operatorkombinationen erzielen kann. Wir werden vier Spezial-
falle identifizieren, entsprechende Operatoren definieren und fur diese effiziente Implementie-
rungen angeben. Jeder Fall wird eine Absicht des Benutzers darstellen. Wir werden sehen, dafl3
diese Absicht stets durch ein bestimmtes Muster in der Anfrage dargestellt wird. Wir werden
diese Spezialfalle daher ad@mantische Anfragemusteezeichnen. Der erste Operator opti-
miert einen Spezialfall eines 1:n-Verbundes. Der zweite und der dritte Operator eignen sich fur
bestimmte Muster von Gruppierung und Aggregation. Der vierte Operator eignet sich fur ein
Muster, das einer Kombination von Gruppierung, Aggregation und Verbund entspricht.

Offensichtlich mufR man bei der Identifizierung solcher semantischer Anfragemuster stets dar-
auf achten, diese nicht nur unter dem Aspekt der effizienten Implementierung sondern auch
unter dem Aspekt der mdglichst universellen Verwendbarkeit zu betrachten. Es ist einsichtig,
dal3 ein sehr spezifisch auf eine Anfrage zugeschnittenes Muster sehr effizient zu implemen-
tieren ist, allerdings ist es dann auch fir alle anderen Anfragen nur von geringem Wert. Wir
betrachten Falle, die fir OLAP-Anwendungen wichtig sind und auch von anderen als wichtig
identifiziert wurden. Alle dargestellten Muster sind im TPC-D-Benchmark([99 enthalten.

Ein positiver Seiteneffekt dieser Tatsache ist, daf? wir die TPC-D Daten zur Evaluierung der
Leistungsfahigkeit unserer Implementierung verwenden konnten.

Die Bedeutung der von uns betrachteten Falle: Schlissel-Fremdschlissel-Verbunde und Grup-
pierung und Aggregation wird auch am Beispiel des TPC-D-Benchmarks deutlich. Von den 17
Anfragen des Benchmarks enthalten 14 mindestens einen Schliissel-Fremdschlussel-Verbund
und alle 17 enthalten eine Gruppierung oder eine Aggregation.

Der Rest des Kapitels ist wie folgt aufgebaut. In Abschnitbeschreiben wir das erste Anfra-
gemuster, das durch den Diagonalverbund, einen speziellen Algorithmus zur Berechnung des
Verbundes, ausgenutzt wird. Der Abschnitt falt den Stand der Forschung auf dem Gebiet der Al-
gorithmen zur Berechnung des Verbundes zusammen, fuhrt das Muster anhand eines Beispiels
ein, beschreibt die Idee und die Implementierung des Operators und enthélt ein Kostenmodell
fur den Operator und einen experimentellen Vergleich mit anderen Algorithmen. AbseBnitt
enthalt die Grundlagen fir die Abschniie4-5.6, die die Muster enthalten, die Gruppierung

und Aggregation betreffen. In Abschniit3 findet man daher einen Uberblick tiber den Stand
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der Forschung auf dem Gebiet der Gruppierung und Aggregation und die Definition und die
Implementierung des konventionell&eneralized AggregatioDperators GAgQ | ], der

die Grundlage fur die Implementierung von Gruppierung und Aggregation in relationalen Da-
tenbanksystemen bildet. In den Abschnitfef5.6 betrachten wir die einzelnen semantischen
Anfragemuster. In jedem Abschnitt wird (1) das Muster anhand eines Beispiels eingefuhrt, (2)
ein entsprechender Operator definiert, (3) die Implementierung des Operators skizziert, (4) ein
traditioneller Auswertungsplan mit einem Auswertungsplan, der den neuen Operator verwen-
det, verglichen und (5) der Leistungszuwachs anhand eines Beispiels Uberpruft. In Abschnitt
5.7 stellen wir kurz dar, wie die neuen Operatoren in einen Anfrageoptimierer integriert werden
kénnen. Der Abschnit.8fal3t die Ergebnisse dieses Kapitels zusammen.

5.2 Diagonalverbund

5.2.1 Einleitung

Bei der Auswertung von Anfragen in Datenlagern missen oft Millionen oder Milliarden Tupel
verbunden werden. Verbunde der Faktentabelle mit den Dimensionstabellen oft sind sehr teure
Operationen. Daher werden fur diese Anwendung schnelle Verbundalgorithmen benétigt.

Die ubliche Technik zur Reduktion von Verbundkosten besteht darin, Tupel, zu denen kein Ver-
bundpartner existiert, vor der eigentlichen Operation herauszufiltern. Die Verwendung von Bit-
vektor-Indizes ist das zu diesem Zweck am haufigsten eingesetzte Verfahren, wie zum Beispiel
bei O’Neils und GraefeMulti-Table-Join[ ]. Es ist allerdings nicht immer mdglich, eine
signifikante Menge von Tupeln herauszufiltern. AuRerdem kommen Verbundattribute vor, die
eine grol3e Anzahl unterschiedlicher Werte annehmen, so dalf? die Bitvektoren sehr grol3 werden
und sich der mit dem Filtern verbundene Aufwand nicht mehr lohnt. Es stellt sich daher die
Frage, ob bestimmte Eigenschaften von Relationen existieren, die bei einer Verbundoperation
ausgenutzt werden kdnnen. Bei unserer Analyse haben wir die folgenden beiden Beobachtun-
gen gemacht (vgl. Abschnift.6 und | \ ]). Zum einen werden die Tupel, die in

ein Datenlager eingefiigt werden Ublicherweise an das Ende einer existierenden Relation ange-
hangt. Daher ist die Ordnung nach dem Zeitpunkt des Einfligens — wenn auch implizit — das
zentrale Ballungskriterium innerhalb einer Relation. Zum anderen haben wir festgestellt, daf3
in Datenlagern Ublicherweise Schlissel-Fremdschlissel Verbunde verwendet werden. Auf der
Grundlage dieser Beobachtungen haben wir einen neuen Verbundalgorithmiadenal-
verbund entwickelt, der die Ballung nach dem Zeitpunkt des Einfligens fur 1:n-Beziehungen
ausnutzt.
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5.2.2 Stand der Forschung

Seit der Erfindung relationaler Datenbanksysteme wurden mit grol3em Aufwand effiziente Ver-
bundalgorithmen entwickelt. Nach einem Anfang mit dem einfachen Geschachtelte-Schleifen-
Verbundalgorithmus war die Einfihrung des Misch-Verbunds die erste Verbesseériang.|
Spater kamen der Streu-Verbunit {84, ] und dessen Verbesserungériio6, :

, ] als Alternativen hinzu. (Einen Uberblick erhalt man zum Beispiel bei Mishra
und Eich [ ] oder bei Shapiro$ ]. Vergleiche von Sortier-Misch-Verbundalgorithmen
mit Streu-Verbundalgorithmen findet man bei Graéie94 und bei Graefe, Linville und Sha-

piro [ ].) Mit grof3em Aufwand wurde auch die Parallelisierung von Verbundalgorithmen
betrieben. Dabei wurden sowohl auf Sortierung basierende VerfahienqJ, , )
] als auch auf Streuen basierende Verfahret {5 , ] entwickelt.

Streubasierte Verbundalgorithmen haben ihre Uberlegenheit in vielen Anwendungsbereichen
bewiesen. Einer dieser Algorithmen ist d@RACE-Streu-Verbun : }. Da erim
Folgenden eine zentrale Rolle spielt, beschreiben wir ihn hier kurz:

Um zwei PartitionenRk und S zu verbinden, werden sie so partitioniert, daf3 die folgenden
beiden Bedingungen erflillt sind.

e Jede Partition der kleineren Relation palf3tin den zur Verfligung stehenden Priméarspeicher.

e Zueinander passende Tupel der beiden Relationen sind in jeweils zwei korrespondieren-
den Partitionen enthalten.

Der Algorithmus besteht aus den folgenden Schritten (wewdie kleinere der beiden Relatio-
nen ist).

1. Wahle eine Streufunktionh, die R in r ungefahr gleich grof3e Untermengen partitio-
niert. Leger temporare DateieR; . .. R, fur die Partitionen vorr, r» temporare Dateien
Sy ....S, fur die Partitionen vorb undr Ausgabepuffer an.

2. Lies R und verteile die Tupel mit Hilfe vorn auf die Ausgabepuffer. Wenn der Puffer
voll ist, wird sein Inhalt an die Datdk; angehangt. Wenn alle Tupel afisgelesen wur-
den, werden die Inhalte aller Ausgabepuffer an die entsprechenden Dateien angehangt.

3. Wiederhole den letzten Schritt figr.

4. Lies jeweils eine der Partitionen vonR aus der DateiR; in eine Streutabelle im Pri-
marspeicher. Uberpriife fir jedes Tupel &ijsob ein passendes Tupel in der Tabelle
vorhanden ist, und konstruiere gegebenenfalls ein Ergebnistupel.

Die Schritte 2 und 3 bezeichnet man als artitionierungsphaséengl. Split-Phas¢und den
Schritt 4 als dieSuchphaséengl. Probe-Phasg
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| Symbol| Beschreibung |

Ry die kleinere Relation
Ry die grof3ere Relation
K Attributmenge, die fu?; Schlissel und fuR Fremdschltssel ist
|R.| | Kardinalitat (in Tupeln) vork, (fur z € {1, N})
||R:|| | Anzahl der furR, bendtigten Seiten
R.[j] | Tupel an der Positiofi der RelationR,, 1 < j < |R,|

Tabelle 5.1: Verwendete Symbole

Ein weiteres relevantes Forschungsthema ist die Entwicklung von Indexstrukturen zur Verbund-
unterstitzung 3 , ) , ]. Wenn es allerdings vor dem Ver-
bund keine oder nur eine Selektion mlt geringer Selektivitat gibt (d.h. das Ergebnis enthélt viele
Tupel), ist der Leistungsgewinn durch diese Verfahren eher gering. Dies gilt auch fur Bitvektor-
Verbund-Indexstrukturen G 94, die spezifisch fir die Anwendung in Datenlagern entwickelt
wurden. Daher haben wir nur Standard-Verbundalgorithmen in unserem Leistungsvergleich ver-
wendet.

5.2.3 Bezeichnungen

Im folgenden verwenden wir die in Tabeliel dargestellten Symbole. Wen®, und Ry die
beiden zu verbindenden Relationen sind, nehmen wir an, daB;fdie Attributmengex ein
Schlussel und fuRy ein Fremdschlissel ist. Zwischa®y, und Ry existiert also eine 1:n-
Beziehung.|R,| bezeichnet die Kardinalitat (in Tupeln) va, (fir z € {1, N}) und||R,||
die Anzahl der fUrR, benétigten Seiten. AuRerdem nehmen wir an, dal3 die Tupe] ieine
Reihenfolge besitzen und wir bezeichnen gids Tupel inR, mit R, [j].

5.2.4 Anfragemuster

Wie schon in der Einleitung erwéahnt, benétigt der Diagonalverbund zwei Voraussetzungen, die
haufig in Datenlagern auftreten:

1. Eine 1:n-Beziehung zwischen den Verbundpartnern.

2. Eine (implizite) Ballung der Verbundpartner nach dem Zeitpunkt des Einflgens.

Wir illustrieren diese beiden Punkte mit einem Beispiel aus dem Buch von Kimbailgo].
Alle Firmen, die Produkte verkaufen, missen diese Produkte an ihre Kunden senden. Daher
spielt der Prozel3 des Versendens von Produkten eine wichtige Rolle. Nehmen wir an, dal3 es
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Sendungen Kundenauftrage

Produktnr Preis Datum | Transport | Auftragsnr Auftragsnr | Kundennr | Gesamtpreis| Datum
123 24,00 | 12.10.96 | Post K-323 K-323 1943 156,00 | 10.10.96
234 35,00 | 13.10.96 | Luft K-323 K-326 432 1751,00 | 20.11.96
012 97,00 | 13.10.96| Luft K-323 K-351 129 45020,00| 02.12.96
635 1298,00 | 23.11.96 | LKW K-326
534 453,00 | 23.11.96 | LKW K-326

239 20,00 | 10.12.96 | Luft K-351

978 10000,00| 18.12.96 | Bahn K-351

174 35000,00| 20.12.96 | Schiff K-351

Abbildung 5.1: Die RelationeBendungennd Kundenauftrage

im Datenlager einer Firma die Faktentab&kendungenqibt, die Informationen Uber die durch-
gefuhrten Sendungen enthalt. Au3erdem gibt es eine Dimensionstibaliienauftragedie
Informationen Uber die erhaltenen Auftrage enthalt. In AbbildGrigsind Ausschnitte dieser
Tabellen dargestellt. Wenn wir nun einen Auftrag eines Kunden in die Taketidenauftra-
geeintragen, erwarten wir, dald die entsprechenden Tupel kurz dan&eamdungeringefligt
werden. Diese beiden Tabellen sind dann nach den miteinander korrespondierenden Einflige-
zeitpunkten geballt.

Etwas allgemeiner formuliert tritt diese Ballung immer dann auf, wenn

e Objekte (im Beispiel Kundenauftrage) mit mengenwertigen Attributen (im Beispiel Sen-
dungen) zur Speicherung auf mehrere Relationen verteilt werden und

¢ keine Anderungen am Datenbestand stattfinden, die die beim Einfiigen entstandene Bal-
lung wieder zerstéren.

Wir betrachten hier also Anfragen in denen
»=aufgespaltene Objekte zusammengefuhrt werden*

und nennen das Must&esamtheit-Teil-Muster

5.2.5 Beschreibung des Operators

Der DiagonalverbundH ] nutzt die beschriebene Ballung aus. Im wesentlichen ist der
Diagonalverbund ein Sortier-Misch-Verbund ohne die Sortierphase. Der entscheidende Unter-
schied ist, daf3 die Mischphase nicht davon ausgeht, daf3 die Relationen beziiglich der Verbun-
dattribute sortiert vorliegen. Statt dessen verwendet der Diagonalverbund die physische Ord-
nung der Tupel, die nach dem Zeitpunkt des Einfligens geballt sind. Die beiden Relationen
werden durch einfaches simultanes Lesen verbunden. Der Leseoperator auf der duf3eren Rela-
tion bewegt ein Gleitfenster fester Grol3e Uber die Relation. Die Suche nach Verbundpartnern
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fur die innere Relation findet nur innerhalb dieses Fensters statt. Ein spezieller Mechanismus
befaldt sich mit den Tupeln der inneren Relation, fur die innerhalb des Fensters kein Verbund-
partner gefunden werden konnte. Wir nennen diese TEpklversuche Obwohl diese Idee
einfach ist, erweist sie sich als sehr effektiv, sofern man einige Details beachtet. Diese liegen
in der Pufferverwaltung, der Gro3e des Fensters, der Organisation des Fensters und der ,Gleit-
geschwindigkeit* des Fensters. Wir werden die in diesen Punkten auftretenden Probleme und
maogliche Losungen beschreiben.

Der Diagonalverbund hat gegeniiber anderen Verbundverfahren, wie zum Beispiel dem Sortier-
Misch-Verbund | ], dem GRACE-Streu-Verbund| , } oder auch dem hybriden
Streu-Verbundl] , }, einen wesentlichen Vorteil: Auch wenn die Relationen nicht

in den Primarspeicher passen, ist der Diagonalverbund in vielen Féllen in der Lage das Er-
zeugen von grof3en temporéren Relationen zu vermeiden. Bei Implementierung des Verfahrens
als Iterator ergibt sich ein weiterer Vorteil. In der ersten Phase wird der Tupelstrom zwischen
dem Produzenten und dem Konsumenten des Iterators nicht unterbrochen, so daf} zum Beispiel
Verweise in den Systempuffer giltig bleiben.

5.2.6 Implementierung

Wir stellen zwei Implementierungen des Operators vor. Die erste Implementierung ist allerdings
sehr einfach gehalten und dient nur zur Darstellung des Prinzips. So werden hier zum Beispiel
nur einzelne Tupel statt Blocken von Tupeln betrachtet und wesentliche Probleme einer tatsach-
lichen Implementierung ausgespatrt.

Wir beginnen aber mit einer auf beide Implementierungen zutreffenden Voruberlegung.

5.2.6.1 Voriberlegung
Nehmen wir an, daf’

e ein Tupel inR; und alle dazugehdrenden Tupelfn;, von einer Transaktion erzeugt und
~gleichzeitig” in den beiden Relationen abgelegt werden und daf3

¢ die Anzahl der bei solchen Transaktionerrr eingefiigten Tupel konstant ist.

Dann kénnen wir zu jedem Tupel ais, einfach die physische Position des entsprechenden
Tupels inR; bestimmen. Wir nennen diese Situation emékommene Ballungach dem Zeit-
punkt des Einfugens. Im Fall einer 1:n-Beziehung, falls also zu jedem Tupek augenau

ein Tupel inR; existiert, erwarten wir, dafl3 wir das Z%y[j] gehdrende Tupel an der Position
{mw finden. Wenn die Anzahl der Verbundpartner eines Tupelsiaugariiert, ist die
berechnete Position nur eine Approximation. In Abbildingist die vollkommene Situation
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plassendelTupeI ' +
approx. Linie -------

Erwartete Position des passenden Tupelsin R1
w
|
+
+
|

0 1 1 1 1 1 1 1 1
0 1 2 3 4 5 6 7 8 9

Position des Tupelsin RN

Abbildung 5.2: Vollkommene Ballung

dargestellt. Auf der X-Achse sind die Positionen der Tupdtjpund auf der Y-Achse die Po-
sitionen der Tupel iR, aufgetragen. In diesem Beispiel existieren zu jedem TupR| igenau

zwei Tupel inRy. Den Verbundpartner zRy[5] finden wir also an der Positio 54 = 3.

Man beachte, dal’ selbst bei vollkommener Ballung die Relationen in der Rege(nlcht beziglich
der Verbundattribute sortiert sind.

5.2.6.2 Einfacher Diagonalverbund

Wenn die Tupel in den beiden Relationen vollkommen geballt sind, reicht eine einfache Misch-
phase aus, um die beiden Relationen zu verbinden. Das ist aber leider nicht immer der Fall.
Abweichungen entstehen, wenn

e die Anzahl der zu einem Tupel ali§ gehdrenden Tupel iRy variiert,
¢ die Tupel nicht gleichzeitig ik, und R eingefugt werden oder

e die Tupel nach dem Einfigen umorganisiert wurden (durch das Léschen von Tupeln,
durch das Einfigen neuer Tupel oder durch das Ersetzen vorhandener Tupel).

Daher betrachten wir nicht nur ein Tupel akg sondern wir halten dig, Tupel, die sich in der
Nahe der berechneten Position befinden, in einem Puffer. Wir nennen den Téi| yder sich
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Diagonalverbund(R_1, R_N, g t) {
[* Phase 1 */

verhaeltnis = |R_N| / |R_1]|
aktTup = g_t/2
fuelle den Puffer mit R_1[1] bis R_1[aktTup]
forG = 1; ] <= [R_N[; j++) {
if(im Puffer gibt es ein zu R_N[j] passendes Tupel t) {
verbinde t mit R_NI[j]
gib das Ergebnis aus

} else {
schreibe R_N[j] in tmp
}
ifj % verhaeltnis == 0) {
aktTup++

if(Puffer ist nicht voll) {
fuege R_1[aktTup] in den Puffer ein

} else {
ersetze das Tupel mit der niedrigsten Position

mit R_1[aktTup]
}
}
}

/* Phase 2 */

verbinde R_1 mit tmp mit einem Standard-Verbundalgorithmus

}

Abbildung 5.3: Einfacher Diagonalverbund

| Symbol| Beschreibung |

t ein beliebiges Tupel
gt die Grol3e des Fensters/Puffers (in Anzahl Tupel)
Js die Grol3e des Fensters/Puffers (in Anzahl Seiten)
[ Anzahl der Streutabellen im Feld
s Grole einer Streutabelle in Seiten €*)
zwOp | reihenfolgeerhaltender Operator zwischen dem Leseoperator
auf Ry und dem Diagonalverbund

Tabelle 5.2: Zuséatzliche Symbole zur Beschreibung der Implementierung

im Puffer befindet, eifrensterauf R;.

Zur Beschreibung der Implementierung bendtigen wir noch einige Symbole, die in Taliklle
zusammengefal3t sind. Deinfache Diagonalverbunfiinktioniert wie folgt. Wir initialisieren
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das Fenster miﬁ%w Tupeln vonR, [1] bis le%“' Wir erwarten das zu® y[1] passende Tupel

an der PositiorR?,[1] oder zumindest im Intervall zwischey [— %] und R [[ %] zu finden.
Da R; keine negativen Positionen enthalt, fallt dieser Teil weg. Dann Wigdmit Ry [1] be-
ginnend sequentiell gelesen. Dabei werden mit Ausnahme des aktuellen Tupels keine Tupel von
Ry gepuffert. Fur jedes Tupédty[j] suchen wir das passende Tupel &jsim Fenster. Falls
die Suche erfolgreich ist (wir nennen das eiffeaffer), erzeugen wir sofort ein Ergebnistupel
und betrachten das nachste Tupel Vog. Dies ist moglich, da es wegen der 1:n-Beziehung
zwischenR; und Ry fur jedes Tupel au& y héchstens einen Treffer gibt. Falls die Suche nicht
erfolgreich ist (einFehlversuch, schreiben wirRy[j] in eine temporére Relation. Nachdem
% Tupel ausRy verarbeitet wurden, figen wir ein weiteres Tupel &39n das Fenster ein.

alls im Fenster kein Platz sein sollte, wird das Tupel mit der niedrigsten Position aus dem Fen-
ster entfernt. Nachdem alle Tupel alig betrachtet wurden, verbinden wir die Tupel aus der
temporaren Relation (die Ublicherweise sehr viel kleinet|dls;|| ist) mit R,. Dazu verwen-
den wir einen Standard-Verbundalgorithmus. (Wir werden spater den GRACE-Streu-Verbund
verwenden.) In Abbildun.3ist der Algorithmus zusammenfassend dargestellt.

Bevor wir eine verbesserte Version des Diagonalverbunds beschreiben, weisen wir noch auf
einige Probleme der einfachen Version hin.

1. Der Algorithmus lafdt sich so nicht sehr effizient implementieren, da die verwendeten
Puffer Tupel als Verarbeitungseinheiten verwenden. Datenbankverwaltungssysteme ver-
wenden ublicherweise Seiten.

2. Die Organisation der Tupel im Fenster ist entscheidend fir die Leistungsfahigkeit des
Algorithmus und muf3 daher noch néher betrachtet werden.

3. Der Algorithmus verarbeitet ausschliel3lich Basisrelationen, d.h. es ist zum Beispiel nicht
maoglich vor dem Verbund eine Selektion durchzufthren.

Wir werden diese Probleme im folgenden I6sen.

5.2.6.3 Verbesserter Diagonalverbund

Wir haben die bisherige Darstellung bewul3t einfach gehalten, um das Grundprinzip des Algo-
rithmus darzustellen. Nun wenden wir uns den Details zu.

Organisation des Fensters Wir verwenden statt eines Tupel-orientierten Puffers einen Sei-
ten-orientierten Puffer. Wir lesen also nicht einzelne Tupel in das Fenster, sondern alle Tupel
der folgender Seiten, da das Lesen von (mehreren) Seiten sehr viel effizienter ist als das Lesen
einzelner Tupel. Also mussen wir, wenn das Fenster volkiSeiten ersetzen. Wir nennan
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Fenstergrof3e: g, = 6 Seiten
Schrittweite s =2 Seiten

‘ ‘ ‘ ‘ \ Hash-Verzeichnisse

Abbildung 5.4: Organisation des Fensters

die Schrittweite Offensichtlich miissen wir die Tupel immer ersetzen nachsle i JIVN Seiten
von Ry gelesen wurden.

Da eine sequentielle Suche im Fenster zu teuer ist, verwenden wir Streutabellen, um einen
Verbundpartner im Fenster zu finden. Dabei gibt es zwei Alternativen. Wir kénnen entweder
eine grol3e Streutabelle, die Seiten grol3 ist, oder ein Feld niitStreutabellen, die jeweils

% Seiten grof sind, verwenden. Die Verwendung einer Streutabelle ist problematisch. Wenn
wir die Schrittweites genauso grof3 wie die Fenstergrafievahlen, ersetzen wir jeweils auch
einen Teil der Tupel, die im letzten Schritt eingefligt wurden und die in diesem Schritt benotigt
werden. Wenn wir eine Schrittweitevahlen, die kleiner als die Fenstergragf3ést, miissen wir

in jedem Schritt viele Tupel einzeln aus der Streutabelle I16schen. Wir verwenden daher ein Feld
von [ Streutabellen. Aul3erdem wahlen wir eine Schrittweite, die der Gro3e der Streutabellen
entspricht, d.hs = 2. Dann kénnen wir in jedem Schritt eine ganze Streutabelle I6schen. Das
erfordert wesentlich weniger Aufwand als das Loschen einzelner Tupel aus einer Streutabelle.

Das Bewegen des Fensters funktioniert dann wie folgt. Nachd 1|“‘ Seiten vonRk,, gelesen

wurden, wird das Fenster eine Position nach vorne gertickt. Dazu wird die alteste sich noch im
Puffer befindende Streutabelle geleert und mit den nachksseiten vonRk; wieder gefullt.

In Abbildung 5.4 ist die Organisation des Fensters dargestellt. Die Fenster besteht aus sechs
Seiten, die sich aus drei jeweils zwei Seiten grol3en Blécken zusammensetzen. Die Schrittweite
betragt also zwei Seiten. Die gestrichelten Linien deuten an, wie die Seiten ersetzt werden,
wenn das Fenster voll ist.

Suche im Fenster Bei der Suche nach einem passenden Tupel in dem Feld Steutabel-
len betrachten wir zuerst die mittlere Tabelle an der Pos{tgdrdes Feldes. WenRR; und Ry

IWir gehen dabei davon aus, dgRRundl so gewahlt werden, daf} ganzzahlig ist
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Subjekt

Beobachter

] +dieBeobachter
anmelden(einBeobachter : Beobachter) . . . '
abmelden(einBeobachter : Beobachter) | 1.1 0..* | aktualisieren(einSubjekt : Subjekt)
benachrichtigen()

\
benachrichtigen() {
for b in beobachter {
b- >akt ual i si eren(this)

}

}

Abbildung 5.5: Beobachter-Muster

vollkommen geballt sind, erwarten wir das passende Tupel in dieser Tabelle. Falls wir es da
nicht finden, suchen wir in der Tabelle an der Posithr 1. Bei einem weiteren Mif3erfolg

betrachten wir die Positione[rﬂ —1, M + 2, M — 2, und so weiter. Wir nennen diese Vor-
gehensweis&ick-Zack-SucheDieses Verfahren eignet sich besonders, wenn die Abweichung
der Ballung der Relationen von der vollkommenen Ballung durch die Standardabweichung be-
schrieben werden kann (vgl. auch Abbildung). Es empfiehlt siclh ungerade zu wahlen und

SO zu einer symmetrischen Suche zu kommen.

Wie im einfachen Fall kbnnen wir auch hier sofort ein Ergbnistupel produzieren, wenn wir in
einer der Streutabellen ein passendes Tupel finden. Die Fehlversuche werden wieder in einer
temporaren Relation gesammelt. Allerdings werden sie nicht direkt auf dem Sekundarspeicher
abgelegt, sondern zunachst in einem Puffer gesammelt, um sie seitenweise ausschreiben zu
kénnen. Wenn die Anzahl der Fehlversuche klein genug ist, missen diese also unter Umstanden
gar nicht ausgeschrieben werden, sondern konnen direkt im Primarspeicher weiterverarbeitet
werden.

Verbinden von Nicht-Basisrelationen Wenn vor der Verbundoperation Tupel — zum Beispiel
durch eine Selektion — aus einem der beiden oder aus beiden Verbundpartnern herausgefiltert
wurden, kann dies die Synchronisation zerstéren. Das bedeutet, dal3 das Fenstgewaeils

zu frih oder zu spat bewegt wird und so die falschen Tupel enthélt. Daher mul3 der Diagonal-
verbund mit den Leseoperatoren auf den Basisrelationen synchronisiert werden. Wir verwenden
dazu daBBeobachter-Mustefengl. Observer Patternvgl. 1)

Allgemein wird das Beobachter-Muster verwendet, wenn mehrere von einem Qbje&s
Subjekt) abhéangige Objektg, ... b, (die Beobachter) Gber eine Zustandsanderungsvion
formiert werden sollen. Abbildung.5 enthélt eine Beschreibung des Musters in UML-Syntax.
Die Methoderanmelderundabmelderbauen die Verbindung eines Beobachtes zu einem Sub-
jekt s auf und ab. Wennr seinen Zustand &ndert, benutzt es die Methoelgachrichtigenum

alle abhangigen Beobachter tUber die Zustandsdnderung zu informieren. Die Medmadé-
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| Symbol| Definition |
Kga | Kosten fur den Transfer von Seiten zwischen Primar- und Sekundarspeicher
P, beliebige PuffergrolRe
Zy Summe der durchschnittlichen Such- und Latenzzeit
Zy Zeit zum Transfer einer Seite
Z Zeit zum Streuen eines Tupels
Zy Zeit um den Verbundpartner eines Tupels zu finden und die Tupel zu verbinden

Tabelle 5.3: Zuséatzliche Symbole fur das Kostenmodell

richtigenruft dazu die Methodektualisierenedes angemeldeten Beobachters auf. Dabei wird
ein Verweis aufs als Parameter Ubergeben, um dem Beobachter mitzuteilen, welches Subjekt
seinen Zustand geandert hat.

In unserem Fall benachrichtigt der Operator, der die TupelRgriest, den Diagonalverbund

Uber die Position der aktuellen Tupel iw. Der Diagonalverbund ist dann in der Lage das
Fenster in der richtigen Geschwindigkeit weiterzubewegen oder gar einige Seiten auszulassen.
Mit dieser Technik ist es moéglich beliebige Operatoren zwischen dem Leseoperaity anfl

und dem Diagonalverbund zu verwenden, solange die relative Reihenfolge der Tupel erhalten
bleibt. Eine &hnliche Technik kann verwendet werden, um Operatoren zwischen dem Leseope-
rator aufR; und dem Diagonalverbund zu verwenden. Wenn wir wahrend des Fortbewegens
des Fensters eine Streutabelle lesen, so wird diese stets vollstéandig gelesen. Wenn ein einge-
fugter Operator sehr viele Tupel verwirft, kann es sein, dal3 der Leseoperat®r eofauseilt,

um die Streutabelle zu fullen. Wenn der Leseoperatorfauélen Diagonalverbund Uber die
Position der aktuellen Tupel informiert, kann der Diagonalverbund diesen Fall erkennen und
die Forbewegung des Fensters verzogern, bis der Leseoperaf®y auffgeholt hat.

Der verbesserte Algorithmus ist in Abbilduigé zusammenfassend dargestellt. Man beachte
dabei, daR sich die jeweilige ,mittlere* Streutabelle nicht immer an der Posfrigibdes Feldes
befindet, da wir die Streutabellen im Feld wiederverwenden.

5.2.7 Kosten des Operators
5.2.7.1 Kostenmodell

Die Grundlage unseres Kostenmodells fur den Diagonalverbund sind die von Harris und Rama-
mohanarao vorgestellten Modelle [ 9¢]. Die Beschreibung der fur die Kostenmodelle beno-
tigten zusatzlichen Symbole befindet sich in Tabgliz

Die KostenKga fur den Transfer von|R,|| Seiten zwischen Priméar- und Sekundarspeicher
durch einen Puffer der Grof¥ berechnet man wie folgt.
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Diagonalverbund(R_1, zwOp(R_N), g_s, ) {
/* Phase 1 */

verhaeltnis = |[R_N| / |R_1]
lege feld fld mit | Streutabellen an
fuelle fld[1] bis fld[l/2] mit Tupeln aus R_1
do {
t N = naechstes Tupel aus zwOp(R_N)
Zick-Zack-Suche in den Streutabellen nach einem
passenden Tupel
if(passendes Tupel gefunden) {
verbinde t N mit dem gefundenen Tupel
gib das Ergebnis aus
} else {
schreibe t N in tmp
}
if(Nachricht vom Leseoperator auf der Relation R_N erhalten) {
ifles gibt noch eine freie Streutabelle) {
lade die naechsten s Seiten von R_1 in eine
freie Streutabelle
} else {
loesche die aelteste vorhandene Streutabelle
lade die naechsten s Seiten von R_1 in die
geloeschte Streutabelle
}

}
} while(zwOp(R_N) enthaelt noch Tupel)

/* Phase 2 */

verbinde R_1 mit tmp mit einem Standard-Verbundalgorithmus

}

Abbildung 5.6: Verbesserter Diagonalverbund

1R ]
P,

Ken(||Foll, ) = { } 2+ ||R| - Z (5.1)

Dabei istZ; die Summe der durchschnittlichen Such- und Latenzzeit4nsk die Zeit, die fur
den Transfer einer Seite zwischen Priméar- und Sekundarspeicher bendtigt wird.

Die Kosten des Diagonalverbunds setzen sich aus den Kosten fur die erste Phase und den Kosten
fur die zweite Phase zusammen.

KDiag<R1> RN) = KPhaseH‘ KPhaseZ (5-2)
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In der ersten Phase mussnund R, gelesen werden, die Tupel vét) missen in Streutabel-
len abgelegt werden, Verbundpartner missen gefunden und verbunden werden, und die Fehl-
versuche mussen auf dem Sekundéarspeicher abgelegt werden.

KPhasel: KLiesR1 + KLiesRN + KStreueR1 + KVerbinde+ KFethersuche (5-3)

Die Bestandteile vori(ppaseswerden wie folgt bestimmit:

Kiesr, = Kena(||R1ll,s) (5.4)
Kiesry = Kenl||By]|,1) (5.5)
Kswewer, = |Ril - Z; (5.6)
Kverbinde = ’RN| Ly (5-7)

Krenversuche = Keia(|[tmpl], 1) (5.8)

Die Kosten der zweiten Phase hangen von dem dort verwendeten Verbundalgorithmus ab. Wir
haben den GRACE-Streu-Verbund verwendet. Daher ist

Kphasez= Kcrace(R1,tmp). (5.9)

Kostenmodelle fir den GRACE-Streu-Verbund findet man zum Beispiel bei Harris und Rama-
mohanaraoHl R 96 oder bei Haas et all-{ 1.

Wie wir gesehen haben, spielt die Gro3e der temporéren Relation, die die Fehlversuche auf-
nimmt, eine wesentliche Rolle bei der Bestimmung der Kosten des Diagonalverbunds. Obwohl
wir im nachsten Abschnitt eine Abschatzung dieser Grol3e fir eine normalverteilte Abwei-
chung von der vollkommenen Ballung vorstellen, ist die Bestimmung der Grol3e nicht unpro-
blematisch. Da die Annahme der Normalverteilung wahrscheinlich nicht fiir alle Anwendungen
stimmt, empfehlen wir die folgende Vorgehensweise. In Zeiten geringer Belastung (oder im
Rahmen eines Kommandos zur Aktualisierung der Statistiken) kann eine verkirzte Version der
ersten Phase des Diagonalverbunds ausgefihrt werden. Diese verkirzte Version bestimmt die
Grol3e der temporaren Relation, ohne die Relation oder Ergebnistupel zu erzeugen.

Der Anfrageoptimierer eines Datenbankmanagementsystems bendtigt das dargestellte Kosten-
modell und die Parameter (wie zum Beispiel die Grol3e der temporaren Relation), um eine
Entscheidung Uber die Verwendung des Diagonalverbunds zu treffen. Zur Abschéatzung der Ko-
sten eines Verbunds von zwei Basisrelationen k&n?) phne Modifikation verwendet werden.

Wenn reihenfolgeerhaltende Zwischenoperatoren auftreten, missen die Standard-Techniken ei-
nes Anfrageoptimierers zur Bestimmung der Kosten komplexer Anfragen angewandt werden
(wie zum Beispiel die Bestimmung der Kardinalitdten von Zwischenergebnissen und der tem-
poraren Relation des Diagonalverbunds mit Hilfe von Selektivitaten).
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| Symbol | Definition |
N,.»(a,b) | Normalverteilung

n,(z) | Dichtefunktion der Normalverteilung

g(i erwartete Position des passenden Tupels

fant(?) Anfangsposition des Fensters

fend(?) Endposition des Fensters

mant(i) | Anfangsposition der mittleren Streutabellgf < manf)

mend(i) | Endposition der mittleren Streutabelled,g < fend

hy durchschnittliche Anzahl Tupel pro Streutabelle

Tabelle 5.4: Symbole zur Berechnung der Wahrscheinlichkeit eines Fehlversuchs

5.2.7.2 Wabhrscheinlichkeit von Fehlversuchen

In diesem Abschnitt bestimmen wir eine Formel zur BerechnungAdgrscheinlichkeit von
Fehlversucheydas ist die Wahrscheinlichkeit, dal3 ein beliebiges TupeFRausin Fehlversuch
ist. In Tabelle5.4 sind die dabei verwendeten Symbole zusammengefal3t.

Mit Hilfe dieser Wahrscheinlichkeit kann die Gré3e der temporaren Relation abgeschétzt wer-
den:

tmp| = Ps(Ryli] ist ein Fehlversuch |Ry| (5.10)

Wie schon erwahnt, nehmen wir an, dal3 die Abweichung der Relationen von einer vollkom-
menen Ballung durch eine Normalverteilung beschrieben werden kann. Die Dichtefunktion der
Normalverteilungn,, ,(x) mit dem Mittelwert;: und der Standardabweichuiagist definiert

durch

1 (z—p)?
Ny (z) = W@ 207 . (5.11)

Dementsprechend ist die Wahrscheinlichkeit, daf? die normalverteilte ZufallsgrRedas
Intervall [a, b) fallt

Pla< X <b)=N,,(a,b) = / o (1)t (5.12)

Betrachten wir zunachst, was es bedeutet, wenn die Abweichung von der vollkommenen Bal-
lung normalverteilt ist. Flr das Tupély[:] an der Positioni (1 < i < |Ry|) der RelationR v
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erwarten wir — bei vollkommener Ballung — das passende Tupel an der Position

» | Ry
j(7) L |RN|-‘ (5.13)
der RelationR,. Die Normalverteilung beschreibt nun die Wahrscheinlichkeit fir jede Position
kin Ry, daR das zWy|i] passende Tupel sich an der Positiobefindet. Der Mittelwert und

damit die Position, an der sich das passende Tupel mit der gréf3ten Wahrscheinlichkeit befin-
det, istj(i). In Abbildung5.7 ist die Wahrscheinlichkeitsverteilung dargestellt. Wenn wir die
durchschnittliche Anzahl Tupel pro Streutabelle mit= ¢ bezeichnen, beginnt die mittlere
Streutabelle im Fenster an der Position

Manf(1) = (F}iﬂ — 1) ~hy +1 (5.14)
und endet an der Position
Mendd) = ([#D . (5.15)

Die Symbolefan(i) und feng(i) bezeichnen die kleinste und die gré3te Position der Tupel des
Fensters. Wenhungerade ist bedeutet das:

l

fanf(i> = manf(i) - {QJ - hy (5.16)

fend(i) = mend(i) + {EJ - hy (5.17)

2

Um die Darstellung ubersichtlicher zu halten, betrachten wir die Spezialfalle am Anfang und
am Ende vonR; nicht.

Die Wahrscheinlichkeit daftir, daRy[¢] fir ein beliebiged < i < |Ry/| ein Fehlversuch ist,
ist die Wahrscheinlichkeit, dal3 das passende Tupel nicht im Fenster ist:

P(Ry(i] ist ein Fehlversuch= 1 — N, o ( fant(7), fend(?)) (5.18)

Wahrend wir die einzelnen Tupel vdRy betrachten, &ndert sich diese Wahrscheinlichkeit, da
(i) sich vonmne(i) Nachmeng(i) durch die mittlere Streutabelle bewegt. Weitf) menq(i) er-
reicht, wird das Fenster der Schrittweite entsprechend weiterbewegtyxbginnt wieder bei
mani(7) der dann aktuellen mittleren Streutabelle. In TabBlist beispielhaft ein Ausschnitt
aus den sich fo% = % undh; = 4 ergebenden Positionen dargestellt.
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Ry Ry

Abbildung 5.7: Normalverteilte Abweichung von der perfekten Ballung

i |[120] 121 122 123[ 124 125 126/ 127 128 129 130 131 132 133
j(i) || 40 | 41 41 41| 42 42 42| 43 43 43| 44 44 44| 45
manti) | 37 | 41 41 41| 41 41 41| 41 41 41| 41 41 41| 45
mendi) | 40 || 44 44 44| 44 44 44| 44 44 44| 44 44 44| 48

Tabelle 5.5: Der Weg durch die mittlere Streutabelle

Die durchschnittliche Wahrscheinlichkeit daftir, dal3 das Tupel an der Posigoren Fehl-

versuch ist, wahrend(i) sich innerhalb der mittleren Streutabelle eines gegebenen Fensters
bewegt ist:

mend(?) 1— N, ‘ )
Py(Ryli] ist ein Fehlversuch= Jvoﬁfa_nf(z)’ fe(nq(’l)) (5.19)
j=man(i) Mend(?) — Mani(%)

Da diese Wahrscheinlichkeit unabhéngig von der Wahl des Fensters ist, wahlen wir das Fenster
von Positionl bis Positiong; und erhalten:

HEZ
L 1—-N,,(1,
Py(Ryli] ist ein Fehlversuch= 1= NiolL ge) (5.20)
‘ ha
J:L%J'ht+1

Nun interessiert uns weiter, wie grol3 man das Fenster wahlen muf3, um eine Wahrscheinlichkeit
far einen Fehlversuch zu erhalten, die unter einer vorgegebenen akzeptablen S€hrapke,
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Abbildung 5.8: Histogramm zur Messung der Abweichung von der vollkommenen Ballung

liegt. Wir wollen also zu einem gegeben&l epaneidas entsprechendg berechnen. Dies ist
mit Hilfe von (5.20) zwar moglich, aber unpraktisch, da

1. N;,(1, g;) nur numerisch bestimmt werden kann, so daf3 wir keine geschlossenen Formel
zur Berechnung vop, herleiten kénnen, und da

2. wir bisher keine Mdglichkeit habem genau zu bestimmen.

Daher empfehlen wir Histogramme zu verwenden. Um Histogramme zu ermitteln genlgt es
mit dem gro3tmaoglichen Puffer einmA&l und Ry zu lesen. Fur jedes Tupel ais; wird dann

der Betrag der Differenz zwischen der erwarteten und der tatsachlichen Position des passenden
Tupels inR; in den entsprechenden Bereich des Histogramms eingefuigt. Fehlversuche wer-
den separat gezahlt. Das resultierende Histogramm (wie zum Beispiel das in Ablilding

kann dann zur Bestimmung einer FenstergroRe fiir eine gegebene Wahrscheinlighksite
verwendet werden.

5.2.8 Leistungsvergleich

Dieser Abschnitt besteht aus zwei Teilen. Im ersten Teil beschreiben wir Inhalt und Umgebung
des Vergleichs. Im zweiten Teil stellen wir die Ergebnisse dar und analysieren sie.
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Order Lineitem
O_Orderkey L_Orderkey
O_Custkey L_Partkey
O_Orderstatus L_Suppkey
O_Totalprice L_Linenumber
O_Orderdate L_Quantity
O_Orderpriority| | L_Extendedprice
O_Clerk L_Discount
O_Shippriority L_Tax
O_Comment L_Returnflag
L_Linestatus
L_Shipdate
L_Commitdate
L_Receiptdate
L_Shipinstruct
L_Shipmode
L_Comment

Abbildung 5.9: Schemata der Relationen Order und Lineitem

5.2.8.1 Beschreibung

Der Vergleich wurde auf einer SUN UltraSparc 1 (143 MHz) mit 288 MByte Primarspeicher
unter Solaris 2.5.1 durchgefihrt. Der Algorithmus wurde als physischer Operator in AODB im-
plementiert. Dabei wurde von der temporaren Relation, die die Fehlversuche aufnimmt, jeweils
eine Seite im Primarspeicher gepuffert. Fur die zweite Phase des Diagonalverbunds haben wir
den GRACE-Streu-Verbund verwend&et{T 86, }.

Die verwendeten Daten waren die des TPC-D-Benchmarks pj fur den Skalierungsfak-
tor 1 (entspricht einer Datenbankgréf3e von 1 GByte). Wir haben die Relat©@rasr und
Lineitemverbunden. Die Schemata der Relationen sind in Abbildufglargestellt. Die Rela-
tion Order war bezuglich des Attribut® Orderdateund die RelatiorLineitembezuglich des
Attributs L_Shipdatesortiert. Man beachte, dal3 dieght zu einer Sortierung auf einem der
Verbundattribute€d OrderkeyundL_Orderkeyfuhrt, aber eine Imitation déBallung nach dem
Zeitpunkt des Einfugenst.

In einem ersten Schritt haben wir einige Parameter des Diagonalverbunds, wie zum Beispiel
die Anzahl der zu verwendenden Streutabellen, optimiert. Dann haben wir die Gesamtkosten,
Prozessorkosten und E/A-Kosten des Diagonalverbunds mit denen eines blockorientierten Ge-
schachtelte-Schleifen-Verbunds und denen eines GRACE-Streu-Verbunds verglichen. Dabei ha-
ben wir unterschiedliche Puffergréf3en betrachtet. Wir haben den hybriden Streu-Verbund nicht
betrachtet, da er bei dem von uns betrachteten Verhaltnis der Prim&rspeichergréf3e zur Men-
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| Parameter | Wert |

SeitengréiRe 4 KByte
Grol3e vorOrder 44,475 Seiten
Kardinalitat vonOrder 1,500,000 Tupel
Grol3e vorLineitem 189,635 Seiten
Kardinalitat vonLineitem 6,001,215 Tupel
Fenstergrol3e fur den Diagonalverbund 300 - 4000 Seiten

(1.17 MByte - 15.62 MByte
Schrittweite (Fenstergrol3e/5) 60 - 800 Seiten
Puffergréf3e fur Geschachtelte-Schleifen-Verburdd0 - 4000 Seiten

(1.17 MByte - 15.62 MByte
Puffergréf3e fur GRACE-Streu-Verbund 300 - 4000 Seiten

(1.17 MByte - 15.62 MByte

Tabelle 5.6: Parameter des Leistungsvergleichs

ge der verarbeitenden Daten keinen Vorteil gegeniiber dem GRACE-Streu-VerbuhicRhag [

; ]. Wie Tabelle5.6, die die Parameter des Leistungsvergleichs zusammenfal3t,
zeigt, betragt die Grol3e des verwendeten Puffers hbchgﬁt&mr Grol3e der Relationen. Dies
ist fir grofRe Datenlager eine realistische Annahme.

5.2.8.2 Ergebnisse

Bestimmung der Parameter Um zwei Relationen mit dem Diagonalverbund zu verbinden,
missen wir zunachst eine FenstergroRe und eine Schrittweite wahlen. Bei der Wahl der Fen-
stergrof3e ist zu erwarten, dald die Laufzeit bei steigender Fenstergrél3e sinkt. Bei der Wahl der
Schrittweite sind zwei Effekte zu bertcksichtigen. Wenn wir eine grof3e Anzahl Streutabellen
verwenden (also eine kleine Schrittweite), vermeiden wir passende Tupel, die sich in der Nahe
der erwarteten Position befinden, abzuschneiden. Allerdings wird die Zick-Zack-Suche aufwen-
diger, je mehr Streutabellen wir verwenden.

Betrachten wir zunachst die MelRergebnisse in Abbildoirdg Dort ist fur feste Puffergrof3en
jeweils derAnteil der Fehlversucha Abhangigkeit von der Anzahl der verwendeten Streuta-
bellen dargestellt. Die Ergebnisse sind wie erwartet. Generell sinkt die Anzahl der Fehlver-
suche fur gréRere Puffer- bzw. FenstergrofR3en, da die Wahrscheinlichkeit, das passende Tupel
in einer der Streutabellen zu finden, steigt. Fir kleine FenstergroRen ist die Schrittweite eher
unerheblich. In diesem Fall ist die Anzahl der auf eine grof3e Schrittweite zuriickzufihrenden
Fehlversuche im Vergleich zur Gesamtzahl der Fehlversuche klein. Fir grol3e Fenstergrof3en ist
die Gesamtanzahl der Fehlversuche dagegen klein und unterschiedliche Schrittweiten machen
sich deutlich bemerkbar. (Die mit (t) markierten Graphen beschreiben die theoretischen Werte
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Abbildung 5.10: Auswirkungen der Parameter: Anteil der Fehlversuche

fur den Fall, dal?3 die Abweichung von der vollkommenen Ballung — wie in Abschriit?.2
dargestellt — durch eine Normalverteilung beschrieben werden kann.)

Kommen wir nun zu den Mel3ergebnissen in Abbildéngl Dort ist fur feste Puffergrél3en
jeweils dieGesamtlaufzeiin Abhangigkeit von der Anzahl der verwendeten Streutabellen dar-
gestellt. Die Gesamtlaufzeit fiir eine feste PuffergroR3e wird fur eine gréRere Anzahl von Streuta-
bellen von der Zick-Zack-Suche dominiert und steigt daher mit der Anzahl der Streutabellen.
Fur kleine Puffergréf3en fuhrt dies wegen der konstanten Fehlversuchs-Rate zu einem mono-
tonen Anstieg der Gesamtlaufzeit mit der Anzahl der Streutabellen. Fur grof3e Puffergréf3en
Uberlagern sich die beiden Effekte, so dal’ die optimale Anzahl gro3er als eins ist. Aufgrund der
Messungen haben wir uns fiir einen Kompromif3 entschieden und fiir unseren weiteren Messun-
gen das Fenster in finf Tabellen eingeteilt.

Vergleich mit anderen Verfahren Wir vergleichen den Diagonalverbund mit dem blockori-
entierten Geschachtelte-Schleifen-Verbund und dem GRACE-Streu-Verbund. Die Ergebnisse
fur die Gesamtlaufzeit der drei Algorithmen beim Verbund ¥@mler und Lineitemauf dem
Attribut Orderkeysind in Abbildung5.12dargestellt.
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Abbildung 5.11: Auswirkungen der Parameter: Gesamtlaufzeit

Gesamtkosten Der blockorientierte Geschachtelte-Schleifen-Verbund zeigt die geringste Lei-
stung. Das ist nicht berraschend, da das Verhaltnis von Puffergrdl3e zu Datengrof3e sehr ungin-
stig ist.

Fiar hinreichend grofRe PuffergrofRen 8000 Seiten oder 6% volfi R, ||) ist der Diagonalver-

bund dem GRACE-Streu-Verbund deutlich tberlegen, da in diesem Fall alle Tupel in der ersten
Phase verbunden werden und keine zweite Phase zur Verarbeitung der Fehlversuche erforder-
lich ist. Fur mittlere Puffergrof3en (zwisché@n00 und 3000 Seiten ist der Diagonalverbund
immer noch schneller und nur fur sehr kleine Puffergrof3en{00 Seiten oder 2% vofj R ||)

ist der GRACE-Streu-Verbund ein wenig schneller als der Diagonalverbund. Die erste Phase
des Diagonalverbunds verursacht einen relativ kleinen Zusatzaufwand, ist aber in der Lage ei-
nige Tupel zu verbinden und so die Last des GRACE-Streu-Verbunds in der zweiten Phase zu
reduzieren (vgl. Abbildung.13. Allerdings ist diese Reduktion nicht ausreichend, um den
Zusatzaufwand der ersten Phase auszugleichen.

Prozessorkosten Betrachten wir nun die Prozessorkosten der Verbundalgorithmen in Abbil-
dung5.14

Je mehr Puffer zur Verfiigung steht, desto geringer fallen die Kosten flr den blockorientierten
Geschachtelte-Schleifen-Verbund aus. Dies ist offensichtlich, da sich die Anzahl der erforderli-
chen Schleifen mit dem Steigen der Puffergrof3e reduziert.
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Abbildung 5.12: Gesamtlaufzeit der Algorithmen

Die GroRRe der Streuverzeichnisse ist fur die Prozessorkosten des GRACE-Streu-Verbunds ir-
relevant, solange sie hinreichend grof3 sind. Die Prozessorkosten des GRACE-Streu-Verbunds
bestehen aus den Kosten alle Tupel @uder zu streuen, alle Tupel alisneitemzu streuen,

die Tupel aurder noch einmal wahrend der Suchphase zu streuerjlinéitern) Eintrage in

der Streutabelle zu suchen. Daher sind die Kosten fast konstant.

Die Prozessorkosten der ersten Phase des Diagonalverbunds sind — unabhéngig von der Puf-
fergréRe — nahezu konstant, da die beiden Relati@reler und Lineitemnur einmal gelesen
werden (vgl. Abbildung.15. Der leichte Anstieg entsteht durch die Kosten fir das Verbinden

der Tupel. Je mehr Puffer zu Verfigung steht, desto mehr Tupel finden ihren Verbundpartner
in der ersten Phase. (Wir haben bei dieser Messung die Fehlversuche nicht in einer tempora-
ren Relation abgelegt.) Die insgesamt abfallenden Prozessorkosten des Diagonalverbunds (vgl.
Abbildung5.14) entstehen durch die die Reduktion der Grof3e der temporaren Relation und die
dadurch fallenden Kosten des GRACE-Streu-Verbunds in der zweiten Phase.

E/A-Kosten In Abbildung 5.16 sind die E/A-Kosten der drei Algorithmen dargestellt. Fir
den blockorientierten Geschachtelte-Schleifen-Verbund ergibt sich das gleiche Bild wie bei den
Prozessorkosten. Je grof3er die Puffergrof3e wird, desto geringer wird die Anzahl der Schleifen
und desto geringer werden die Kosten.

Auch fur den GRACE-Streu-Verbund gehen die E/A-Kosten mit wachsender Puffergrof3e zu-



5.2. DIAGONALVERBUND 93

7e+06 T T T T T T T
Gesamtanzahl Tupel——-
Fehlversuche-------
6e+06
5e+06 p. -
[
IE 4e+06 - -
<
©
& 3e+06 —
<
2e+06 - -
1le+06 -
0 | | | | \\\+ _____ | |
500 1000 1500 2000 2500 3000 3500 4000
Puffergréf3e

Abbildung 5.13: Gesamtanzahl der Fehlversuche

rick. Ab einer bestimmten PuffergroRe (ungefahr 1000 Seiten) und damit ab einer bestimm-
ten Grol3e der Partitionen, werden die Such- und Latenzzeiten sehr klein und die E/A-Kosten
werden von den reinen Transferkosten bestimmt. Diese sind beim GRACE-Streu-Verbund aller-
dings konstant, da die beiden Relationen in jedem Fall zweimal vom Sekundérspeicher gelesen
und einmal auf dem Sekundarspeicher zwischengespeichert werden. Daher sind die E/A-Kosten
fur PuffergrofR3en Gber 1000 Seiten nahezu konstant.

Beim Diagonalverbund sind die E/A-Kosten ab 3000 Seiten (6% Marder||) konstant. Dann

ist das Fenster ausreichend grof3, um alle Tupel in der ersten Phase zu verbinden. In diesem
Fall musserOrder undLineitemnur einmal gelesen werden und das ist fur diesen Algorithmus

die Untergrenze. Wenn der Puffer kleiner als 3000 Seiten ist, missen die beiden Relationen
auch einmal in der ersten Phase gelesen werden. Zusatzlich missen dann aber die Fehlversuche
ausLineitemin eine temporare Relation geschrieben werden, die dann noch einnmataeit
verbunden wird. Durch eine Reduktion der PuffergrofRe wachst die temporéare Relation und
damit auch die Kosten des GRACE-Streu-Verbunds in der zweiten Phase.

5.2.8.3 Zusammenfassung des Leistungsvergleichs

Wenn die Relationen nach dem Zeitpunkt des Einfligens geballt sind, ist der Diagonalverbund
sehr leistungsfahig. Er war in unseren Messungen bk%:mal schneller als der GRACE-Streu-
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Abbildung 5.14: Prozessorkosten der Algorithmen

Verbund und bis zu 28 mal schneller als der blockorientierte Geschachtelte-Schleifen-Verbund.
Er bendtigt ausreichend Speicher (etwa 6% }i@h|| in unserem Beispiel), um sein Potential
voll auszuschdpfen, ist aber auch bei kleineren Puffergrof3en zufriedenstellend.

Die Tatsache, dalR 6% der GroRRe #minerenRelation?; ausreichen, um das Auftreten von
Fehlversuchen zu vermeiden, ist natirlich eine Folge der spezifischen Verteilung unserer Da-
ten. Beim Versuch Relationen, die nicht nach dem Zeitpunkt des Einfligens geballt sind, zu
verbinden, wird der Diagonalverbund versagen. In diesem Fall werden nur wenige Tupel in der
ersten Phase verbunden und viele Fehlversuche auf dem Sekundarspeicher abgelegt. Die Grol3e

der temporéren Relation ist dann im Durchschiitt- W‘? - [|Ry]|. Im Optimalfall
unserer Messungen (die Puffergrof3e betragt 6% Mer}|) wirde die temporare Relation 94%
aller Tupel ausk enthalten. Das bedeutet, daf? die erste Phase ein einmaliges, tberfliissiges

Kopieren der grol3eren Relation ist.

Des weiteren ist festzustellen, dal? die Gro3e der temporaren Relation zwar linear von der Gréf3e
von Ry abhangt, aber die Frage, ob tberhaupt Fehlversuche auftreten, hangt von dem Verhaltnis
zwischen der Verteilung der Tupel i®, und der Grof3e des Fensters ab. Der Diagonalverbund
kommt also — bei entsprechender Ballung der Relationen — mit Primarspeichergréf3en zurecht,
die im Vergleich zu den zu verbindenden Relationen sehr klein sind.
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Abbildung 5.16: E/A-Kosten der Algorithmen
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5.3 Gruppierung und Aggregation

In diesem Abschnitt betrachten wir die gemeinsamen Grundlagen der Abschiities, die
drei Muster beschreiben, die Spezialfalle von Gruppierung und Aggregation behandeln.

5.3.1 Einleitung

Zu Beginn der Entwicklung relationaler Datenbankverwaltungssysteme wurde auf die effizi-
ente Implementierung von Gruppierung und Aggregation wenig Wert gelegt, da die Systeme
fur OLTP-Anwendungen konzipiert waren. Die zur Gruppierung und Aggregation verwende-
ten Operatoren wurden vom Anfragelbersetzer nicht in die Optimierung einbezogen, sondern
stets am Ende des Auswertungsplans eingebaut, und die Operatoren wurden durch Sortierung
implementiert. In der Mitte der neunziger Jahre wurden Entscheidungsunterstiitzungssysteme,
also OLAP-Anwendungen, zum Gegenstand der Forschung und man begann, Gruppierung und
Aggregation genauer zu untersuchen. Dazu wurden die Operatoren bei der algebraischen Anfra-
geoptimierung berucksichtigty[ 94, | , ], parallele Algorithmen zur Imple-
mentierung der Operatoren entwickelt[99 und vorhandene Anfragesprachen um Konzepte

zur einfacheren Formulierung von entsprechenden Anfragen erweitert{96 ]

Unser Ansatz besteht darin, die Moglichkeiten der algebraischen Optimierung um die der phy-
sischen Optimierung zu erweitern. Dazu stellen wir Algorithmen vor, die fir bestimmte An-
fragemuster eine Alternative zu den bekannten Gruppierungs- und Aggregationsalgorithmen
darstellen. Die Mdglichkeiten der Parallelisierung der verwendeten Algorithmen oder der Er-
weiterung der Anfragespachen werden davon nicht beeinfluf3t.

5.3.2 Stand der Forschung

Die formale Betrachtung von Gruppierung und Aggregation begann Klugp], der als erster
prazise Definitionen fir Aggregatfunktionen angab und die relationale Algebra und das Rela-
tionenkalkdl erweiterte, um diese zu unterstitzen. Ceri und GotfiokB[] haben dann Klugs
Aggregate formatiotDperator verallgemeinert, um eine Ubersetzung von SQL in die relationale
Algebra zu ermdglichen. Dayabpy87] hat zum einen eine Implementierung dieSenerali-

zed AggregatiotOperatorsGAgg angegeben und zum anderen mdgliche Vorgehensweisen zur
Beriicksichtigung der Aggregation bei der Anfrageoptimierung beschrieben. Alle semantischen
Anfragemuster, die wir identifizieren, enthalten déAggOperator. Implementierungtechni-

ken fur denGAggOperator findet man im Memorandum von Epstéipg79, im Papier von

Dayal | ] und im Ubersichtsartikel von Graef&[297. Shatdal und Naughton beschrei-

ben Implementierungstechniken fiir parallele Versionen des Operators. Wir beschranken uns
allerdings auf sequentielle Implementierungen. Chatziantoniou und Ross beschreiben eine Er-
weiterung von SQL, die die Formulierung einiger Anfragen, die Gruppierung und Aggregation
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enthalten, erleichtert. Aul3erdem fiihren sie den relationalen Opdra&ior, der die Suche nach

einer effizienten Implementierung fur die betrachteten Anfragen erleichigriq]. Allerdings

fuhrt der beschriebene Algorithmus — wenn er anwendbar ist — in den von unseren Mustern
betrachteten Fallen zu den tblichen Implementierungen. Die Verwendung unserer Operatoren
fuhrt im Vergleich zur Verwendung der Operatoren aus Graefes Ubersichtsattikel] zu

einer Verbesserung um den Faktor zwei in Bezug auf Geschwindigkeit oder Speicherverbrauch.

5.3.3 Bezeichnungen

In SQL kénnen Werte mit oder ohne vorheriger Gruppierung aggregiert werden. Als Beispiel
fur den zweiten Fall betrachten wir die Anfrage

select sum(Gehalt), max(Gehalt)
from Angestellter

wobeiAngestellterine Relation mit dem Schema
Angestellter(AngID, Name, Gehalt, Abteilung)

ist. Die Anfrage addiert die Gehalter aller Angestellten und bestimmt das maximale Gehalt. Hier
wird ein Tupel bestehend aus zwei Aggregatfunktionen auf eine Menge von Tupeln atomarer
Werte, also eine Relation, angewandt. Epstéipng/9 unterscheidescalar aggregateswie

zum Beispielcount sumoderavg die einen einzelnen Wert fir eine Relation ergeben, und
aggregate functionglie eine Menge von Werten fir eine Relation liefern. Wir werden hierfur
die Begriffe skalare Aggregatfunktionnd gruppierende Aggregatfunktiorerwenden. In der
Algebra bezeichnen wir die Anwendung eines Tupels skalarer Aggregatfunkaggenf eine
Relation mit dem Operator,,, (,klein Gamma®), der unten definiert wird.

Als ein Beispiel fir Aggregation mit vorheriger Gruppierung betrachten wir die Anfrage

select sum(Gehalt), max(Gehalt), Abteilung
from Angestellter
group by Abteilung

Hier wird ein Tupel aus zwei gruppierenden Aggregatfunktionen auf eine Relation bzw. ein
Tupel aus zwei skalaren Aggregatfunktionen auf jede Gruppe einer Relation angewandt. Jede
Gruppe besteht dabei aus der Menge aller Tupelfagestelltey bei denen das in deroup
by-Klausel angegebene Attribut den gleichen Wert annimmt. Diese Kombination der Gruppie-
rung mit anschlie3ender Anwendung eines Tupels skalarer Aggregatfunktionen auf die Gruppen
wird durch den Operatar 4,,,, bezeichnet. Dabei bezeichnétdie Attributmenge, nach der
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gruppiert wird, undagg— wie oben — ein Tupel skalarer Aggregatfunktionen. Dieser Operator
entspricht Dayal&AggOperator [ ].

Fur die folgenden Definitionen dieser beiden Operatoren verwenden wir die Notation von Maier
[ ]: Kleinbuchstaben werden fir Tupel und Relationen und Grof3buchstaben fir Attribut-
mengen und Relationenschemata verwendédt) bedeutet entweder, daf®ine Relation mit
Schemak ist, oder, dal3 wir die Projektion vonauf die in R enthaltenen Attribute betrachten.
P(m) bezeichnet die Potenzmenge vanund o den Tupelkonstruktionsoperator. Damit sind
die beiden Operatoren wie folgt definiert:

Seienr(R) undo(O) Relationenagg : P(r) — o ein Tupel aus skalaren Aggregatfunktionen
und A C R eine Attributmenge. Dann ist

Yage(r) = {agg(r)}
" 4sagq(T) {t(A)oca:terna=agg({ser:s(A) =t(A)}}.

Beispiel Seia eine Relation, die Informationen tiber Angestellte enthalt, mit dem Schema
Angestellter(AngID, Name, Gehalt, Abteilung)

und der Auspragung

a =1 (1,,Hinz* 3000.00,,Produktion®), (2, ,Kunz*, 2800.00, ,Produktion®),
(3, ,Meier*, 3300.00, ,Vertrieb*), (4, ,Muller* ; 3500.00, ,Vertrieb*),
(5, ,Schmidt”, 3100.00, ,Vertrieb*) }.

Wenn wiraggfir alle ¢ € P(a) durch

agg(q) = (Z t.Gehalt , r?glx(t.(}’ehalt)) :

teq

definieren, konnen wir die Summe aller Gehalter und das maximale Gehalt mit Hilfe- des
Operators bestimmen:

Yage(@) = {(15700.00,3500.00)}.

Wenn wir die Summe aller Gehélter und das maximale Gdbaliede Abteilungoendtigen,
benutzen wir dei’-Operator:

T (abteitung)aga(@) = {(,Produktion, 5800.00,3000.00), (,Vertrieb*, 9900.00, 3500.00)}.

ObwohlTy..,, () = 7444 () iSt, behalten wir beide Operatoren bei, da dies die weitere Darstel-
lung vereinfacht.
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5.3.4 Implementierung

Bisher gibt es drei grundlegende Methoden zur Implementierung-d&serators: die erste ba-

siert auf geschachtelten Schleifen, die zweite auf Sortierung und die dritte auf der Verwendung
von Streufunktionen ]. Da die auf geschachtelten Schleifen beruhenden Algorithmen
bei weitem nicht so leistungsfahig sind wie die beiden anderen Verfahren und da die speziel-
len Eigenschaften dieser Verfahren in normalen relationalen Datenbankverwaltungssystemen
nicht bendétigt werden, kommen diese selten zum Einsatz. Graefé@f] schreibt, dal3 die auf
Sortierung und Streuen beruhenden Algorithmen etwa gleich leistungsfahig sind, so dal3 es in
einem relationalen Datenbankverwaltungssystem ublicherweise ein Modul gibt, das Gruppie-
rung, Aggregation und und die Entfernung von Duplikaten mit einem dieser beiden Ansétze
implementiert. Die Situation ist der des Verbundoperators sehr ahnlich. Fur einen algebraischen
Operator gibt es unterschiedliche Implementierungen. Falls nicht anders bemerkt, verwenden
wir Streu-Implementierungen der Operatoren.

In den folgenden Abschnitten werden wir algebraische Operatoren fiir semantische Anfragemu-
ster vorstellen, die spezielle Falle vonl’ und eine Kombination voi und Verbund abdecken.

5.4 Der Max-Operator

Dieser und die beiden folgenden Abschnitte bestehen aus jeweils funf Teilen. Wir beginnen mit
der Beschreibung eines semantischen Anfragemusters und definieren dann einen Operator, der
die Semantik des Musters erfal3t. Anschlief3end skizzieren wir eine mdgliche Implementierung
des Operators. Der vierte Teil enthalt den Vergleich von zwei Auswertungsplanen. Der erste
Plan ist jeweils ein traditioneller Plan und der zweite Plan nutzt den neuen Operator. Der funfte
Teil dokumentiert die Moglichkeiten des Konzepts durch den Nachweis von Leistungsverbes-
serungen.

Zur Durchfihrung der Experimente wurden die neuen Operatoren in unser Laufzeitsystem
AODB integriert. Die Anfragen wurden an eine TPC-D Datenbank mit dem Skalierungsfaktor
1] ] gestellt. AODB lief dabei auf einer SUN UltraSparc 2 mit 256 MB Primarspeicher
unter Solaris 2.6.

5.4.1 Semantisches Anfragemuster
Beispiel SeiAngestelltereine Relation mit dem Schema
Angestellter(AngID, Name, Gehalt, AbtlD)

An diese Relation stellen wir folgende Anfrage:
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Welcher Angestellte bezieht das hdchste Gehalt ?
Die Ubersetzung in SQL ergibt:

select Name

from Angestellter

where Gehalt = (selectmax(Gehalt)
from Angestellter)

Die meisten kommerziellen Datenbankverwaltungssysteme (zumindest alle, die wir testen konn-
ten) interpretieren diese SQL-Anfrage sehr direkt. Das Ergebnis wird in zwei Schritten erzeugt.
Im ersten Schritt wird die Unteranfrage verwendet, um den maximalen Wert des Attabuts

halt zu bestimmen. Im zweiten Schritt werden alle Tupel Angestellter die das Pradikat
erfullen, bestimmt. Beide Schritte konnen entweder mit Hilfe eines fhddgr durch sequen-

tielles Lesen der RelatioAngestellterdurchgefihrt werden. In jedem Fall mul3 das System

die Gehaélter und die entsprechenden Tupel zweimal betrachten. Offensichtlich ist dies weder
winschenswert noch notwendig, insbesondere falls die Anzahl der resultierenden Tupel klein
ist und daher problemlos in den Primérspeicher palf3t (was typischerweise der Fall ist). Diese
Situation ist noch unangenehmer, falls die betrachtete Relation keine Basisrelation, sondern das
Ergebnis einer Unteranfrage ist (zum Beispiel wailgestelltereine Sicht ist). In diesem Fall

gibt es mit Sicherheit keinen Index in dem man die Tupel nachschlagen kann, so dal3 entweder
die gesamte Unteranfrage noch einmal ausgefiihrt oder das Ergebnis der Unteranfrage in einer
temporaren Relation materialisiert werden muf3.

Das allgemeine semantische Anfragemuster wahlt
»alle Tupel, fir die ein gegebener Ausdruck maximal ist".

Die folgende Diskussion behandelt nur die Maximierung. Die Minimierung kann analog behan-
delt werden. Daher nennen wir dieses Musgfilebales Extremum-Muster

5.4.2 Definition des Operators

Dieses Muster fuhrt uns direkt zu der folgenden Definition des Max-Operators \(viglop]),
der eine Anpassung des von Cluet und Moerkctie! 3] vorgeschlagenen Max-Operators an
den relationalen Kontext ist.

Seir(R) eine Relation X eine geordnete Menge atomarer Werte ung : » — X ein Aus-
druck, der maximiert werden soll. Dann definieren wir

Max.,,(r) = {t € r:exp(t) =max(exp(r))}.
2Die Maglichkeiten der Nutzung von Indexstrukturen werden in Abschnitt4erortert.
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Im Gegensatz zu dieser Definition ist das Ergebnis des Operators_aiis3] geschachtelt.

Ein solches Ergebnis ist flir unsere Anwendung ungeeignet, da Relationen im traditionellen
relationalen Modell flach sind. AuRerdem haben Cluet und Moerkotte keine Implementierung
angegeben.

Wir schlagen den Max-Operator zur Auswertung von Anfragen, die dem globalen Extremum-
Muster entsprechen, vor.

5.4.3 Implementierung des Operators

Eine einfache, effiziente, aber auch naive Implementierung dieses Operators ist:

MAX(r,exp) /* Relation r, zu maximierender Ausdruck exp */
M = leereMenge

waehle m aus r

fuege m zu M hinzu

foreach(t aus r) {

if(exp(t) > exp(m)) {
M = leereMenge
m =t
fuege m zu M hinzu

} else if(exp(t) = exp(m)) {
fuege t zu M hinzu
}

}

return M

Diese Implementierung betrachtet jedes Tupel:agenau einmal und ist daher effizienter als
das ubliche ,2-Schritt-Verfahren®. Das einzige Problem bei dieser Implementierung kann die
GroélRe vonM sein. Es gibt kein Problem, solange gentigend Primarspeicher furManazr
Verfugung steht. Aber das muf3 nicht einmal dann der Fall sein, wenn das Ergebnis vollstandig in
den Primarspeicher paldt. Als Beispiel betrachten wir die Reldtigyestellter Angenommen,

jeder Angestellte bezieht eines der Gehalter DM 20.000, DM 200.000 oder DM 2.000.000 und
die RelationAngestellterist zufallig nach steigenden Gehaltern sortiert. AuRerdem beziehen die
meisten der 10 Millionen Angestellten DM 20.000, weniger DM 200.000 und nur einige DM
2.000.000. Dann wirde unsere Implementierung des Opergtargerst mit allen Angestellten,

die DM 20.000 erhalten, fullen. Sobald der erste Angestellte mit DM 200.000 gefunden wird,
wird M geldscht und und mit diesem Angestellten initialisiert. Dann beginnt die ganze Prozedur
wieder. Also wirdM nacheinander an alle Angestellten mit DM 20.000, DM 200.000 und DM
2.000.000 gebunden. Wenn eine dieser Mengen nicht in den Primarspeicher palfit, gibt es ein
Problem. Obwohl dieser Fall eher unwahrscheinlich ist sollte er doch berticksichtigt werden.

Ein Ausweg ware die Tupel auf dem Sekundarspeicher statt im Priméarspeicher zu speichern.
Dies hat allerdings den entscheidenden Nachteil, dal’ es schreibenden Zugriff auf den Sekun-



102 KAPITEL 5. ANFRAGEMUSTER

darspeicher erfordert. Es gibt allerdings eine einfache Mdglichkeit dynamisch auf die Speicher-
armut zu reagieren, wie die folgende modifizierte Implementierung zeigt:

MAX(r,exp) /* Relation r, zu maximierender Ausdruck exp */
M = leereMenge
waehle m aus r
fuege m zu M hinzu
ueberlauf = false
foreach(t aus r) {
iflexp(t) > exp(m)) {
M = leereMenge
* ueberlauf = false
m =t
fuege m zu M hinzu
} else if(exp(t) = exp(m)) {
if(M nicht voll) {
fuege t zu M hinzu
} else {
ueberlauf = true

*

*

*

*

* }
}

*

iflueberlauf = false) {
return M
* } else {
*  waehle m aus M
* return alle Tupel t aus r mit exp(t) = exp(m)
*

}

Die zentrale Idee dieser Modifikation ist auf das ,2-Schritt-Verfahren“ zuriickzugreifen, falls
der Primé&rspeicher nicht ausreicht. Sobald zu viele Tupél/iringefigt wurden, wird der
Uberlauf-Indikator gesetzt und es werden keine Tupel mehr fir den aktuellen Maximalwert
gesammelt. Wenn ein Tupel mit einen neuen Maximalwert gefunden wird, kbnnen wir mit einer
kleinen MengeM wieder anfangen. Am Ende des Algorithmus betrachten wir die aktuelle
Situation und stellen fest, ob/ das vollstandige Ergebnis enthalt oder ob wimoch einmal

lesen missen. Dieses Verfahren zur Begrenzung des erforderlichen Primarspeichers werden wir
bei der Implementierung des nachsten Operators auch anwenden.

5.4.4 \Vergleich der Auswertungspléane

In Abbildung 5.17 werden die beiden méglichen Auswertungsplane gezeigt. Das ,2-Schritt-
Verfahren® besteht — in relationaler Algebra ausgedrtickt — aus einenmd einem Verbund-
operator. Da der kleinere der beiden Partner des Verbundes aus nur einem Tupel besteht, eignet
sich jede einfache Implementierung des Verbundoperators. Die modifizierte Implementierung
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2-Schritt-Verfahren  physischer Max-Operator

X Max

RI R]

Abbildung 5.17: Auswertungsplane fir den (logischen) Max-Operator

des Max-Operators betrachtet jedes Tupel, je nach Gr6R3e des Ergebnisses, einmal oder zwei-
mal. Da die Bestimmung des Maximums keinen grof3en Rechenaufwand erfordert, beansprucht
die Produktion der Tupel auB; ublicherweise den grof3ten Teil der Gesamtausfuhrungszeit.
Daher erwarten wir von der Verwendung des Max-Operators fir Anfragen, die dem globalen
Extremum-Muster entsprechen, eine Reduktion der Gesamtausfuhrungszeit um 50%, wenn das
Ergebnis in den Primérspeicher paldt. Selbst wenn das Ergebnis nicht in den Primarspeicher
pafdt, greift die modifizierte Implementierung auf das ,2-Schritt-Verfahren“ zurtick und ist da-
her nicht langsamer als der konventionelle Plan.

Bemerkung Falls ein Index fir das AttribuGehaltexistiert, kann dieser offensichtlich zur
Beantwortung der Beispielanfrage verwendet werden. Ein solcher Plan wird héchstwahrschein-
lich effizienter als unser Plan sein. Allerdings kann man nicht davon ausgehen, fiir jedes Attribut
einen Index zu haben. Aul3erdem gibt es zwei Falle, in denen wir sicher keinen Index haben:
(1) Wenn die betrachtete Relation das Ergebnis einer Unteranfrage und keine Basisrelation ist,
und (2) wenn der zu maximierende Ausdruck nicht einfach nur ein Attribut, sondern ein kom-
plexerer Ausdruck ist.

5.4.5 Leistungsvergleich

Um zu zeigen, dal3 der Max-Operator den versprochenen Leistungszuwachs tatséchlich erbringt,
haben wir die folgende Anfrage zweimal ausgewertet — einmal mit Hilfe der ,Zwei-Schritt-
Verfahrens” und einmal mit Hilfe unserer Implementierung des Max-Operators.

select O_Clerk, O_TotalPrice

from Order

where O_TotalPrice =gelectmax(O_TotalPrice)
from Order)
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Plan Gesamt-| Prozessor-
zeit zeit

~Zwei-Schritt-Verfahren® 39s 9.0s

Max-Operator 19s 5.7s

Tabelle 5.7: Ausfihrungszeiten fir den Max-Operator

Die Ergebnisse in Tabelle 7 zeigen die erwartete Verbesserung um 50%.

5.5 DerI™-Operator

5.5.1 Semantisches Anfragemuster
Beispiel Wir betrachten die folgende Anfrage:
Gib mir zu jeder Abteilung den Namen des héchstbezahlten Angestellten.

Auf der Grundlage der RelatioAngestellter(AngID, Name, Gehalt, AbtiRus dem letzten
Abschnitt ist

select al.Name, al.AbtID

from Angestellter al

where al.Gehalt =gelect max(a2.Gehalt)
from Angestellter a2
whereal.AbtID = a2.AbtID).

eine geeignete SQL Ubersetzung dieser Anfrage. Je nach Qualitat des Optimierers gibt es zwei
Moglichkeiten, wie diese Anfrage von einem aktuellen Datenbankverwaltungssystem ausge-
wertet wird. Die erste Moglichkeit ist die Unteranfrage tatsachlich einmal fur jedes Tupel aus
Angestellterauszufiihren. Dies ist offensichtlich sehr langsam, unabhéngig davon, ob Indizes
fur Angestellterexistieren. Die zweite Mdglichkeit ist die Anfrage in zwei Schritten in ahn-
licher Weise wie im letzten Abschnitt auszuwerten. Im ersten Schritt Argestelltemach

AbtID gruppiert undmax(Gehalt)fir jede Gruppe bestimmt. Im zweiten Schritt wird das Er-
gebnis des ersten Schritts Mihgestellterauf den AttributerAbtID und Gehaltverbunden.

Das allgemeine semantische Anfragemuster ist dem des letzten Abschnitts sehr ahnlich. Es
wahlt
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»alle Tupel, fir die ein gegebener Ausdruck innerhalb einer Gruppe maximal ist".

Die Minimierung kann auch hier wieder analog behandelt werden, also nennen wir dieses Mu-
sterlokales Extremum-Muster

5.5.2 Definition des Operators

Wir definieren ded™#-Operator wie folgt (vgl. | 1:

Seir(R) eine RelationA C R eine AttributmengeX eine geordnete Menge atomarer Werte
undezxp : r — X ein Ausdruck, der maximiert werden soll. Dann definieren wir

M (r) :=={ ter:erp(t) =max(exp({s €r:s(A)=t(A)}) }

Asexp

DerI'®-QOperator bestimmt fir jede durch die AttributeAndefinierte Gruppe die Menge der
Tupel, fur die den Wert voaxpinnerhalb der Gruppe maximal ist. Die Definition des Operators
spiegelt also die Semantik des lokalen Extremum-Musters direkt wieder.

5.5.3 Implementierung des Operators

Die Implementierung dieses Operators ist eine Erweiterung der Implementierung des Max-

Operators. Anstelle einer globalen Menge maximaler Tupel verwendet diese Implementierung
eine Menge maximaler Tupel je Gruppe. Jedes Tupel wird also zunachst einer Gruppe zuge-
ordnet, bevor es in der gleichen Weise wie beim Max-Operator verarbeitet wird. Es ergibt sich

folgende Implementierung:

GAMMAMAX(r,exp,A) /* Relation r, zu maximierender Ausdruck exp */
[* A Menge der Gruppierungsattribute *
foreach(t aus r) {
if(fuer t existiert bereits eine Gruppe g) {
M = Menge der maximalen Elemente fuer g
waehle m aus M
if(exp(t) > exp(m)) {
M = leereMenge
fuege t zu M hinzu
} else if(exp(t) = exp(m)) {
fuege t zu M hinzu
}
} else {
lege eine neue Gruppe mit der Menge M an
M = leereMenge
fuege t zu M hinzu

}
}

return alle Mengen aller Gruppen
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konventioneller Plan [m2Qperator

X T"Max

/

r

.

RI R[

Abbildung 5.18: Auswertungsplane fur den (logischEfi¥-Operator

Die Gruppierung wird — wie schon in Abschnitt3.4erwahnt — durch Streuen implementiert.

Die Behandlung eines Speicheriiberlaufs erfolgt auf zwei Ebenen. Zunachst kénnen wir, wie
im Fall des Max-Operators, Indikatoren verwenden, um einen Uberlauf festzustellen und dy-
namisch zum konventionellen Plan zuriickzukehren. Dabei ist es sinnvoll, einen Indikator je
Gruppe zu verwenden, so daf’ nur die Gruppen verbunden werden missen, die tatsachlich einen
Uberlauf hatten. Wenn die Anzahl der Gruppen zu gro wird, um sie im Primarspeicher zu hal-
ten, missen wir einen weiteren Schritt zuriick machen und auf hybrides Streuen zurtickgreifen

[ 1.

5.5.4 Vergleich der Auswertungspléane

Wir werden die erste in Abschniit5.1beschriebene Alternative, die geschachtelte Ausfiihrung,
hier nicht diskutieren, da s|&;|+1-maliges Lesen vof; erfordert und damit fiir fast alle Gro-

Ren vonR; eine nicht akzeptable Leistung zeigt. Die beiden verbleibenden Auswertungsplane
werden in Abbildungs.18 gezeigt. Der konventionelle Plan besteht aus eiierand einem
Verbundoperator. Wie wir bereits bei der Betrachtung des ,Zwei-Schritt-Verfahrens” im letzten
Abschnitt festgestellt haben, greift dieser konventionelle Plan auf jedes Tup#&l;aavgeimal

zu. DerI'™®-Operator muf3 hingegen auf die Tupel nur dann ein zweites Mal zugreifen, wenn
das Ergebnis nicht in den Primarspeicher palfit. Da die Bestimmung der Gruppe zu einem Tupel
den erforderliche Rechenaufwand nicht deutlich erhdht, beansprucht die Produktion der Tupel
ausR; auch hier den grof3ten Teil der Gesamtausfuhrungszeit. Daher kénnen wir in diesem Fall
mit der gleichen Leistungssteigerung wie beim Max-Operator rechnen (50%). Es ist hier aber
unwahrscheinlicher, daf3 dies tatsachlich gelingt, da die Wahrscheinlichkeit, dal3 das Ergebnis
in den Primarspeicher pal3t, abnimmt. Allerdings hatld&-Operator auch im schlechtesten

Fall keinen Nachteil gegeniiber dem konventionellen Plan, da er in der Lage ist sanft in den
konventionellen Plan Gberzugehen.
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Bemerkung Die Moglichkeiten des Einsatzes von Indizes sind hier nicht so offensichtlich
wie im letzten Fall. Wir betrachten daher zunachst eine alternative Implementieruh§'¥es
Operators. Dazu nehmen wir an, dal3 die Relation sowohl beziglich der Gruppierungsattribute
aus auch bezuglich der zu maximierenden Attribute sortiert ist. Dann kann eine effiziente Im-
plementierung deE™®-Operators einfach alle Tupel iterativ betrachten und jeweils die ersten
Tupel jeder Gruppe, die die maximalen Werte aufweisen, auswéhlen. Diese Implementierung ist
sehr effizient und bendtigt keinen eigenen Speicher. Wenn sie fur eine unsortierte Relation ver-
wendet werden soll, wird die Laufzeit daher durch den Sortieraufwand bestimmt (vgl. Tabelle
5.8). Wenn allerdings ein Mehrattributindex fur die Gruppierungsattribute und die zu maxi-
mierenden Attribute vorhanden ist, kann die Sortierung durch einfaches Auslesen des Indexes
erreicht werden. Wenn nur die Gruppierungsattribute mit einem Index indiziert sind, kann die
erforderliche Sortierung durch ein weniger aufwendiges Sortierverfahren, daf® nur die zu einer
Gruppe gehoérenden Tupel sortiert, erzielt werden.

5.5.5 Leistungsvergleich

Fur diesen Leistungsvergleich haben wir die Anfrage aus Abschdito modifiziert, dafld wir
fur jedes Jahrden Bearbeiter und den Betrag der Bestellung, die den hdchsten Umsatz erzielt
hat, erhalten.

select 01.0_Clerk, year(01.0_Orderdate) as year, 01.0_TotalPrice
from Order ol
where 01.0_TotalPrice =delect max(02.0_TotalPrice)
from Order 02
whereyear(o1.0_Orderdate) = year(02.0_Orderdate))

Wir haben diese Anfrage mit einem konventionellen Plan, mit der Streu-Implementierung des
['™&Operators und mit der Sortier-Implementierung 088*-Operators ausgewertet. Bezlg-

lich des Vergleichs des konventionellen Plans mit der Streu-Implementieruig"@e®pera-

tors, ergeben sich aus den Resultaten in Talbeiewei Dinge. (1) Die erwartete Verbesserung

um 50% kann tatsachlich erreicht werden und (2) der durch die Gruppierung entstehende zusatz-
liche Prozessoraufwand betragt weniger als 25% und wirkt sich daher nicht auf die Gesamtlauf-
zeit der Anfrage aus (vgl. Tabelte7). Bezuglich der Bewertung der Sortier-Implementierung
desI'™®-QOperators ergeben sich zwei weitere nennenswerte Ergebnisse. Zum einen stellen wir
fest, dal3 diese Implementierung noch langsamer als der konventionelle Plan ist. Zum anderen
stellen wir aber auch fest, daf3 dies an dem hohen Sortieraufwand liegt. Da zur Auswertung der
Anfrage ausreichend Primarspeicher zur Verfiigung stand, um die Relation im Primarspeicher
zu sortieren, erscheint uns die Verwendung dieser Implementierung nur sinnvoll, wenn ein vor-
heriges Sortieren nicht erforderlich ist (zum Beispiel, weil wir die sortierten Tupel von einem
geballten Index erhalten).



108 KAPITEL 5. ANFRAGEMUSTER

Plan Gesamt-| Prozessor-
zeit zeit
konventioneller Plar 39s 10.9s
['™&Operator 19s 7.4s
'™ mit Sortierung 80s 67 s
nur sortieren 78s 65s

Tabelle 5.8: Ausfuhrungszeiten fur deER®-Operator

5.6 DerIl™"-Operator

5.6.1 Semantisches Anfragemuster

Beispiel Die einfuhrende Anfrage fur unser drittes Muster ist:

Bestimme zu jeder Abteilung das durchschnittliche Gehalt aller Angestellten dieser
Abteilung.

Im Gegensatz zum letzten Abschnitt wollen wir allerdings nicht nur den IdentifiksdtdD
sondern auch den Namen der Abteilung. Wenn wir die beiden Relationen

Angestellter(AngID, Name, Gehalt, AbtlDnd Abteilung(AbtID, Name)
haben, lautet die Anfrage in SQL.:

select ab.Name, ab.AbtID, avg(an.Gehalt)
from Abteilung ab, Angestellter an
where  ab.AbtID = an.AbtID

group by ab.Name, ab.AbtID

Wie schon Yan und Larsorv[ .94, ], Chaudhuri und Shim@5$94 und Gupta, Harinaray-

an und Quassj ] bemerkt haben, kann die Auswertungszeit fur diese Anfrage erheblich
reduziert werden, indem man — entgegen der tblichen Auswertungsreihenfolge — die Gruppie-
rung und die Aggregation vor den Verbund ,schiebt”. Das bedeutet, dal} zurddestellter
nachAbtID gruppiert undavg(Gehaltberechnet wird und das Ergebnis der Aggregation dann
mit Abteilung verbunden wird. Wenn nun streubasierte Operatoren fur Gruppierung, Aggrega-
tion und Verbund verwendet werden, lauft die Verarbeitung folgendermalfien ab: Zunachst wird
eine Streutabelle fir Gruppierung und AggregationamitAbtiDals Streuschlissel konstruiert
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und anschliel3end wird eine Streutabelle fir den VerbuncdamibtiDals Streuschlissel kon-
struiert. Es werden also zwei Streutabellen mit dem gleichen Inhalt und der gleichen Struktur
konstruiert. Offensichtlich kann man den erforderlichen Aufwand reduzieren, wenn man nur
eine Streutabelle fir beide Aufgaben verwendet. Graefe, Bunker und Cooper haben fur ,Hash-
Teams* auch Streutabellen wiederverwend&t "9¢. Allerdings suggeriert ihre Darstellung,

daf’ bei einem Hash-Team, das aus einem Verbund und einem Gruppierungs- und Aggregati-
onsoperator besteht, der Gruppierungs- und Aggregationsoperator stets zum Schluf® ausgefuhrt
wird. AulRerdem fordern sie, dal3 die Gruppierungs- und die Verbundattribute identisch sind.
Dies ist zur Anwendung ddg9¢"Operators nicht erforderlich. Wir fordern nur, daR es zumin-

dest ein gemeinsames Attribut gibt.

Die generelle Problemstellung, die wir hier betrachten, sind Anfragen, die es ermdglichen

~den Gruppierungsoperator vor dem Verbundoperator auszuftihren und die gemein-
same Gruppierungs- und Verbundattribute haben®.

Wir nennen dieses Muster dgemeinsame Gruppierungs- und Verbundattribute Muster

5.6.2 Definition des Operators

Wir schlagen vor solche Anfragen mit Hilfe d&€8-"-Operators auszuwerten, der wie folgt
definiert ist (vgl. | D:

Seienr(R), ¢(Q) undp(P) Relationen,A und B Attributmengen mitd C R und B C @ und
agg : P(r) — p ein Tupel skalarer Aggregatfunktionen. Dann definieren wir:

Fi‘fg'giS;B(?% q) = FA;agg(T) Mg q

= {t(A)oaou:tern
a=agg({s€r:s(A)=t(A)})A
u€ g (t(A)oa)(B)=u(B)}.

Diese Definition ist relativ allgemein: die gewlinschte effiziente Implementierung ist nur mog-
lich, wenn A N B # (). Wenn diese Bedingung erfillt ist, kann eine Streutabelle mit dem
Streuschlussell N B fur Gruppierung, Aggregation und Verbund verwendet werden. Obwohl
die Menge der zu betrachtenden Anfragen durch diese Bedingung eingeschréankt wird, verblei-
ben einige interessante Anfragen in ihr, da sowohl Verbunde als auch Gruppierung auf Fremd-
schlusseln in OLTP-Anwendungen (wie zum Beispiel dem TPC-D-Benchmark$) haufig
vorkommen.

5.6.3 Implementierung des Operators

Eine einfache Implementierung des Operators kénnte so aussehen:
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GAMMAADDIN(r, s, A, agg, B) /* Die Relation r wird nach der *
[* Attributmenge A gruppiert, die */
[* Aggregationsfunktion agg wird */

[* auf die einzelnen Gruppen */
[* angewandt und das Resultat wird */
/* mit der Relation s auf der */
[* Attributmenge B verbunden. *

foreach(t aus r) {
if(fuer t existiert bereits eine Gruppe g) {
fuege t zu g hinzu
} else {
lege eine neue Gruppe g an
initialisiere g mit Werten aus t

}

schliesse die Aggregationen aller Gruppen ab
foreach(t aus s) {
ifleine zu t passende Gruppe g existiert) {
verbinde t mit g
fuege die verbundenen Tupel zum Ergebnis hinzu

}
}

In der ersten Schleife wird zu jedem Tupel die entsprechende Gruppe gesucht. Dazu wird eine
Streutabelle verwendet, deren Streuwerte nur aus den AttributeA aus berechnet werden.

Zur Uberpriifung, ob ein Tupel tatséachlich zu einer Gruppe gehdrt, werden aber alle Attribute
aus A verwendet. Nach der ersten Schleife werden die Abschlul3berechnungen einiger Aggre-
gatfunktionen (wie zum Beispialvg) durchgefihrt (vgl. auchj 1). In der zweiten Schleife

wird die gleiche Streutabelle zur Suche nach Verbundpartnern verwendet. Auch hier werden die
Streuwerte nur aus den Attributen adis) B berechnet, aber zur Uberpriifung des Verbundpra-
dikats werden hier alle Attribute aus verwendet.

Das Problem der Behandlung von Uberlaufen ist orthogonal zum Prinzip dieser Implemen-
tierung und kann daher mit den tblichen Mechanismen wie zum Beispiel hybridem Streuen
[ ] geldst werden. Die wesentliche Verbesserung besteht darin, dal3 die Suche nach Ver-
bundpartnern fur die Tupel der zweiten (ungruppierten) Eingaberelation mit Hilfe der Streuta-
belle ausgefuhrt wird, die fur die Gruppierung konstruiert wurde.

5.6.4 Vergleich der Auswertungspléane

Die drei moglichen Auswertungspléne fiir dE#f'd""Operator sind in Abbildung.19 darge-

stellt. Der traditionelle Plan verbindet erBf mit R; und gruppiert und aggregiert die Tupel
anschlie3end. Das Ausfuhren von Gruppierung und Aggregation vor dem Verbund fthrt Gbli-
cherweise zur einer Reduktion der Grol3e eines Verbundpartners und damit zu einer Redukti-
on der zur Ausfuhrung der Operation notwendigen Z&ltg4]. Falls R; zu grof3 ist, um im
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Traditioneller ~ Aggregation vor

add-in
Plan Verbund r
r M FAddIn
L
{ Ry Ry Ry 1 Ry

Abbildung 5.19: Auswertungsplane fiir dEAd"-Operator

Primérspeicher gehalten zu werden, kann diese Vorgehensweise auch zu einer Reduktion der
E/A-Kosten fiihren. Die Verwendung d&8%e"-Operators bringt dariiberhinaus zwei weitere
Vorteile. Zum einen mussen die Tupel nicht von einer Streutabelle in die andere kopiert wer-
den, so dal3 Prozessorkosten gespart werden kdnnen. Zum anderen — und dies ist der wichtigere
Vorteil — wird zur Auswertung im Vergleich zu den konventionellen Operatoren nur die halbe
Menge Primarspeicher bendétigt. Daher ist es auch moglich E/A-Kosten zu sparen, wenn die
Implementierung auf hybridem Streuen basiert.

5.6.5 Leistungsvergleich

Zur Demonstration der durch den Einsatz #é¥""Operators mdglichen Leistungssteigerun-
gen verwenden wir die folgende Anfrage:

select P_Partkey, P_Mfgr, P_Brand, P_Type, P_Retailprice,
avg(PS_Supplycost) as avg_supplycost

from Part, Partsupp

where P_Partkey = PS_Partkey

group by P_Partkey, P_Mfgr, P_Brand, P_Type, P_Retailprice

having avg(PS_Supplycost} 0.9 * P_Retailprice

Die Anfrage liefert die Teile fur die die durch die Lieferung anfallenden Kosten mehr als 90%
des Verkaufspreises ausmachen. Da die Antwortzeit fur alle drei Plane durch die E/A-Kosten
bestimmt wurde, kdnnen wir bei den Gesamtlaufzeiten in Tabell&eine Verbesserung fest-
stellen. Allerdings kdnnen wir wesentliche Reduktionen bei den Prozessorkosten (48% gegen-
Uber dem traditionellen Plan und 16% gegenuber der Aggregation vor dem Verbund) und beim
Speicherbedarf (51% gegentuber dem traditionellen Plan und 34% gegenuber der Aggregation
vor dem Verbund) feststellen. Die Tatsache, dal’ die Aggregation vor dem Verbund weniger
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Plan Gesamt-| Prozessor+ Grofe der
zeit zeit | Streutabellen
Traditioneller Plan 20s 10.4 s 21.6 MB
Aggregation vor Verbund 20s 6.4s 16.3 MB
[radd-in 20s 54s 10.7 MB

Tabelle 5.9: Ausfiihrungszeiten fir dEf'4"Operator

Speicher beansprucht als der traditionelle Plan, ergibt sich daraus, dal3 zwischen Aggregation
und Verbund eine Projektion durchgefuhrt werden konnte, die die Stelligkeit der zu verarbei-
tenden Tupel reduziert hat.

5.7 Optimierung

In diesem Abschnitt beschreiben wir, welche Auswirkungen die Integration unserer neuen Ope-
ratoren auf einen Anfrageoptimierer hat.

5.7.1 Optimierungsprozel3

Wie schon in Abschnitb.1 erwahnt, gehen wir davon aus, dal3 die algebraische und die physi-
sche Optimierung nicht voneinander getrennt werden kdnnen. Unser Optimierungsprozeld um-
fal3t also beide Optimierungsarten.

Der ProzelR besteht aus drei Phasen:

1. erste Anfragetransformationsphase,
2. Plangenerierungsphase und

3. zweite Anfragetransformationsphase.

In derersten Transformationsphaseerden regelbasierte Transformationen der Anfrage durch-
gefuhrt. Diese sind im wesentlichen Entschachtelungen und die Auflésung von Sichten. In der
Plangenerierungsphasgerden unterschiedliche, aus den Operatoren der physischen Algebra
(vgl. Abschnitt3.6) konstruierte, Auswertungsplane generiert und anhand eines Kostenmodells
der beste Plan ausgewahlt. In dsveiten Transformationsphasesrden weitere regelbasierte
Transformationen des generierten Plans, wie zum Beispiel das Verschieben des Gruppierungs-
operators von einen Verbund (vgiI[94, , | 1), durchgeflhrt.
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5.7.2 Diagonalverbund

Zur Integration des Diagonalverbundes mufl3 nur die Plangenerierungsphase angepal3t werden.
Hier kann der Diagonalverbund — wie alle anderen Implementierungen des Verbunds — in den
generierten Planen verwendet werden. Natirlich missen dazu Gberprift werden, ob an der ent-
sprechenden Stelle des Auswertungsplans die Voraussetzungen fir die Verwendung des Diago-
nalverbunds erfullt sind.

5.7.3 Max-Operator und I'"*-Operator

Die Verwendung des Max-Operators fuhrt fir Anfragen, die dem globalen Extremum-Muster
entsprechen, niemals zu einer Verschlechterung der Ausfuhrungszeit. Daher kann er schon —
zusammen mit anderen Entschachtelungen — in der ersten Transformationsphase in den Aus-
wertungsplan eingefiihrt werden. Die Integration dieses Operators fuhrt daher nicht zu einer
VergrolRerung des vom Anfrageoptimierer betrachteten Suchraums.

Das gleiche trifft fir ded"™®-Operator fur Anfragen, die dem lokalen Extremum-Muster ent-
sprechen, zu. Auch hier kann eine Integration in der ersten Transformationsphase ohne eine
Vergrol3erung des Suchraums erfolgen.

5.7.4 T*%"-QOperator

DerI'@d-nOperator kann als eine verbesserte Implementierung der Kombination aus einer ver-
schobenen Gruppierung mit einem anschlieRenden Verbund betrachtet werden. Daher kann die-
se Kombination in der zweiten Transformationsphase durchl@&h™-Operator ersetzt wer-

den. Da diese Ersetzung stattfindeichdenin der Plangenerierungsphase der optimale Plan
bestimmt wurde, kénnen wir sicher sein, daR die Einfihrungldés™-Operators die Aus-
fuhrungszeit nicht erhoht. Des weiteren kbnnen wir feststellen, dal3 auch die Einflhrung des
radd-n.Qperators den Suchraum nicht vergroRert.

5.8 Ergebnis

Wir haben das Konzept der semantischen Anfragemuster beschrieben und gezeigt, wie die-
se zur Anfrageverarbeitung genutzt werden kdnnen. Wir haben vier Muster der analytischen
Anfrageverarbeitung identifiziert und Operatoren, die diese Muster unterstitzen, beschrieben.
AuRerdem haben wir fir die Operatoren Implementierungen angegeben. Wir haben die Uber-
legenheit dieser Implementierungen gegeniber den bisher verwendeten Implementierungen be-
grindet und experimentell in AODB nachgewiesen. Des weiteren haben wir dargestellt, wie ein
Anfrageoptimierer erweitert werden muf3, um diese Operatoren zu nutzen.
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Das zentrale Ergebnis ist allerdings, daf3 Effizienzsteigerungen bei der Anfrageauswertung nicht
nur durch neue Implementierungen bekannter Operatoren sondern auch durch Erweiterungen
der Algebra moglich sind. Dieser Ansatz erdffnet ein neues Optimierungspotential. Wir hoffen
daher, dal3 in Zukunft weitere Muster gefunden werden, die speziell genug fiir eine effizientere
Implementierung und allgemein genug fur die Integration in ein Datenbankverwaltungssystem
sind.



Kapitel 6

Zusammenfassung und Ausblick

Das Ziel dieser Arbeit war die Konstruktion eines effizienten Laufzeitsystems fur Datenlager.
Dazu haben wir zunéchst in Kapitgtie Charakteristiken von Datenlagern und die sich daraus
ergebenden Anforderungen an ein Datenlagerverwaltungssystem dargestellt.

In Kapitel 3 haben wir dann unser Laufzeitsystem AODB vorgestellt, das die notwendigen
Voraussetzungen fur die Konstruktion eines Laufzeitsystems fur Datenlager mitbringt. Diese
sind Flexibilitat und sparsamer Umgang mit Ressourcen (insbesondere mit der Prozessorzeit).
Ein groRRer Schritt zur Erreichung beider Eigenschaften war dabei die Verwendung der virtuellen
Maschine AVM zur Verarbeitung der gesamten typisierten Information im System.

AnschlieRend haben wir in den Kapitelnund 5 Techniken vorgestellt, die die Anfragebear-
beitung in Datenlagern in besonderer Weise unterstiitzen. In Kapitaben wir uns mit der
Nutzung von Kompression zur Beschleunigung des Lesens grofR3er Datenmengen beschaftigt.
Dabei haben wir festgestellt, da’ eine Beschleunigung nur dann mdglich ist, wenn es gelingt,
die Prozessorkosten im Griff zu behalten. Wir haben daher Techniken entwickelt, die die im Zu-
sammenhang mit der Integration von Kompression entstehenden Prozessorkosten reduzieren.

In Kapitel 5 haben wir uns semantischen Anfragemustern gewidmet. Wir haben dort einige
Muster, die in Datenlagern auftreten, identifiziert und spezielle Operatoren entwickelt, die diese
Muster ausnutzen und so eine effizientere Anfrageverarbeitung ermdglichen.

Wir haben alle in den Kapiteld und 5 beschriebenen Techniken in AODB implementiert und
experimentell in Anlehnung an den TPC-D-Benchmark evaluiert. Bei den Experimenten konn-
ten wir erhebliche Leistungssteigerungen feststellen: Sowohl die Verwendung von Kompression
als auch die Ausnutzung der Anfragemuster konnten — sofern sie anwendbar waren — die Ant-
wortzeiten halbieren.

Eine spezifische Eigenschaft von Datenlagern, die wir in Zukunft untersuchen wollen, ist die
Mehrbenutzersynchronisation. Es stellt sich die Frage, wie man den lesenden Zugriff mehrerer
Benutzer so synchronisiert, dal3 gemeinsam genutzte Daten nur einmal in den Primarspeicher
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transferiert werden mussen. Durch die Verwendung eines Systempuffers kann es zwar vorkom-
men, dafd dies zufallig passiert, allerdings ist ein systematischeres Vorgehen hier wiinschens-
wert.

Des weiteren wollen wir Uberprifen, ob die beschriebenen Techniken fir den Einsatz in par-
allelen und verteilten Datenbanksystemen geeignet sind, und sie — falls das nicht der Fall sein
sollte — fir einen solchen Einsatz anpassen.
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Anhang A

Auswertungsplane flr den
TPC-D-Benchmark

Dieser Anhang enthalt drei der siebzehn Auswertungsplane, die fir den in Absthrbg-
schiebenen TPC-D-Benchmark verwendet wurden. Da die Darstellung aller siebzehn Plane et-
wa 90 Seiten erfordert, haben wir drei (einfachere) Plane ausgewabhit.

A.l Queryl

SQL-Anfrage

SELECT
L_RETURNFLAG, L_LINESTATUS, SUM(L_QUANTITY) AS SUM_QTY,
SUM(L_EXTENDEDPRICE) AS SUM_BASE_PRICE,
SUM(L_EXTENDEDPRICE*(1-L_DISCOUNT)) AS SUM_DISC_PRICE,
SUM(L_EXTENDEDPRICE*(1-L_DISCOUNT)*(1+L_TAX)) AS SUM_CHARGE,
AVG(L_QUANTITY) AS AVG_QTY, AVG(L_EXTENDEDPRICE) AS AVG_PRICE,
AVG(L_DISCOUNT) AS AVG_DISC, COUNT(*) AS COUNT_ORDER

FROM LINEITEM

WHERE L_SHIPDATE <= DATE ’'1998-12-01' - INTERVAL '90' DAY
GROUP BY L_RETURNFLAG, L_LINESTATUS

ORDER BY L_RETURNFLAG, L_LINESTATUS

Auswertungsplan

[ 10
NO_AUX_REGS 1
CREATE_PARTITION_OBJECT
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filepartition
'TPCD’

‘lexport/lab1l/TPC-D/segment_sf1/TPCD.part’

4096
true // do not use OS buffers
10
MOUNT_PARTITION 0
EVAL 22 4
( print
( sgroup
( tbscanb
'TPCD’
'lineitem’

{ ntuple ’lexport/labl/TPC-D/schema/lineitem.nschema’ }

0 /I operator-register (aux)
1 /I selection-register (aux)
32 /I prefetch size
[ 20
LOAD_PTR 0
LOAD_SC1_C 8
LOAD_SC1_C 9
LOAD DAT_C 10

LEQ DAT ZC_C 4 '1998-09-02’

AVM_STOP
]

)

10 /I htsize

22 /I noRegs

2 /I result reg of cmp-prg (aux)

3 // result reg of sort-prg (aux)

[ 100 /I init
MV_UI4 C C 1
LOAD_SF8_C 4
LOAD_SF8_C 5
LOAD_SF8_C 6
LOAD_SF8_C 7
MV_SF8 Z C 6
MV_SF8 Z C 7
MV_SF8 Z C 8
SUB_SF8 CZ C 1.
ADD_SF8 Cz_C 1.
MUL_SF8 7z C 7
MUL_SF8 7Z C 15

AVM_STOP

0
0

]
[ 100 // advance

INC_UI4 0
MV_PTR_Y 1

N e L

N Y

12
8 13
9 14
13 15
14 16

1
2 /I L_RETURNFLAG
3 /I L_LINESTATUS
4 /| L_SHIPDATE

/I COUNT(*) = 0

/I L_QUANTITY

/I L_EXTENDEDPRICE

/I L_DISCOUNT

Il L_TAX

/I SUM/AVG(L_QUANTITY)

/I SUM/AVG(L_EXTENDEDPRICE)
/I AVG(L_DISCOUNT)

/l'1 - L_DISCOUNT

/1 + L_TAX

/I SUM(L_EXTDPRICE * (1 - L_DISC))
Il SUM((..) * (1 + L_TAX))

/I inc COUNT(¥)
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)

LOAD_SF8_C
LOAD_SF8 C
LOAD_SF8_C
LOAD_SF8_C
MV_SF8 Z A
MV_SF8 Z A
MV_SF8 Z A

SUB_SF8 CZ_C

ZC

B

oo

ADD SF8 CZzZ_
MUL_SF8 ZZ
MUL_SF8 ZZ A
AVM_STOP

]

[ 100 // finalize
UIFC_C 0
DIV_SF8 ZzZ C 10
DIV_SF8 zz C 11
DIV_SF8 77z C 12
AVM_STOP

]

[ 100 // hash
HASH_SC1
HASH_SC1 3
AVM_STOP

]

[ 100 /I cmp
CMPA_SC1 zy C 2
EXIT_NEQ 2
CMPA _SC1 zY C 3
AVM_STOP

]

[ 100 // copy
MV_PTR_Y 1
MV_SC1 Y C 2
MV_SC1 Y C 3
AVM_STOP

]

[ 100 // sort
CMPA SC1_ZY C 2
EXIT_NEQ 3
CMPA _SC1 zy C 3
AVM_STOP

]

\I\IH!_\OO\IO\]mm.p

=

N

[ 100
PRINT_STR_C 'L_RETURNFLAG’
PRINT_STR_C 'L_LINESTATUS’

PRINT_STR_C 'SUM_QTY’

N N

18
18 19
18 20
18 21

N -

PRINT_STR_C 'SUM_BASEPRICE’

127

/I L_QUANTITY
/I L_EXTENDEDPRICE
/I L_DISCOUNT
/Il L_TAX
/I SUM/AVG(L_QUANTITY)
/I SUM/AVG(L_EXTENDEDPRICE)
/I AVG(L_DISCOUNT)
/' 1 - L_DISCOUNT
/1 + L_TAX
15 // SUM(L_EXTDPRICE * (1 - L_DISC))
/I SUM((...) * (1 + L_TAX))

/I AVG(L_QUANTITY)
/I AVG(L_EXTENDEDPRICE)
/I AVG(L_DISCOUNT)

13
13

12

14
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PRINT_STR_C 'SUM_DISC_PRICE’ 15
PRINT_STR C 'SUM_CHARGE’ 12
PRINT_STR C 'AVG_QTY’ 8
PRINT_STR C 'AVG_PRICE’ 10
PRINT_STR C 'AVG_DISC’ 10
PRINT_STR_C 'COUNT_ORDER'’ 12
AVM_STOP

]

[ 100
PRINT_SC1_Z 2 13
PRINT_SC1_Z 3 13
PRINT_SF8_Z 10 12
PRINT_SF8_Z 11 14
PRINT_SF8_Z 15 15
PRINT_SF8_Z 16 12
PRINT_SF8_Z 19 8
PRINT_SF8_Z 20 10
PRINT_SF8_Z 21 10
PRINT Ul4_Z 0 12
AVM_STOP

]
)
AVM_STOP
]
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A.2 Query4

SQL-Anfrage

SELECT
O_ORDERPRIORITY, COUNT(*) AS ORDER_COUNT
FROM ORDER
WHERE O_ORDERDATE >= DATE '1993-07-01’

AND O_ORDERDATE < DATE °’1993-07-01' + INTERVAL '3’ MONTH

AND EXISTS (SELECT *
FROM LINEITEM
WHERE L_ORDERKEY = O_ORDERKEY

)
GROUP BY O_ORDERPRIORITY

ORDER BY O_ORDERPRIORITY;

AND L_COMMITDATE < L_RECEIPTDATE

Auswertungsplan

[ 10
NO_AUX_REGS 1
CREATE_PARTITION_OBJECT
{
filepartition
'TPCD’
'lexport/lab1l/TPC-D/segment_sf1/TPCD.part’
4096
false // do not use OS buffers
10
MOUNT_PARTITION O
EVAL 18 7
( print
( sgroup
( semijoin
( tbscanb
"TPCD’
'lineitem’

{ ntuple ’lexport/labl/TPC-D/schema/lineitem.nschema’ }

0 /I operator-register (aux)
1 /I selection-register (aux)
16 /I prefetch size
[ 20
LOAD_PTR 0 0

LOAD_DAT_C 11 0 1 /I L_COMMITDATE
LOAD_DAT_C 12 0 2 /I L_RECEIPTDATE
LT _DAT 7z C 1 2 1 /I Vergleichen des L_SHIPDATE

EXIT_F 1

129



130 ANHANG A. AUSWERTUNGSPLANE FUR DEN TPC-D-BENCHMARK

LOAD_SI4 _C 0 0 1 // L_ORDERKEY
AVM_STOP
]
)
( tbscanb
"TPCD’
‘order’
{ ntuple ’lexport/labl/TPC-D/schema/order.nschema’ }
2 /I operator-register (aux)
3 /I selection-register (aux)
16 /I prefetch size
[ 20
LOAD_PTR 2 0
LOAD _DAT_C 4 0 1 /I O_ORDERDATE
LEQ_DAT CzZ_C '1993-07-01' 1 3 /I Vergleichen des O_ORDERDATE
EXIT_F 3
LT _DAT_zC_C 1 '1993-10-01 3 /I Vergleichen des O_ORDERDATE
EXIT_F 3
LOAD_SI4 C 0 0 1 /I O_ORDERKEY
LOAD_STB_C 5 0 2 /I O_ORDERPRIORITY
AVM_STOP
]
)
1 /[ # Join Attr.
100001 // Hashtablesize
3 /I # Register
4 /I result-register (aux)
[ 10 /I Hash Prog
HASH_SI4 1 /I hash auf ORDERKEY
AVM_STOP
]
[ 10 /I Comp Prog
CMPA_SI4 zY C O 1 4 /I Vergleich von ORDERKEY
AVM_STOP

]
[ 10 /I Copy Prog

MV_SI4 Y C 1 0
AVM_STOP
|
) /I Ende des Joins
5000 /I Hashtablesize
2 Il # Regs
5 /I result-register (aux)
6 /I sort-register (aux)
[ 10 // Init Prog
MV U4 CC 1 1
AVM_STOP

]
[ 10 // Advance Prog
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]

INC_UI4 1
AVM_STOP
]
[ 10 /I Finalize Prog
AVM_STOP
]
[ 10 // Hash Prog
HASH STR 2
AVM_STOP
]
[ 10 /I Cmp Prog
CMPA_STR 7ZZ C 2 2 5 /I L ORDRKEY
AVM_STOP
]
[ 10 /I Copy Prog
MV_STB Y _C 2 2
AVM_STOP
]
[ 10 /I Sort Prog
CMPA_STR ZY C 2 2 6
AVM_STOP
]
) // Ende der Gruppierung
[ 20
PRINT_STR_C 'O_ORDERPRIORITY "’ 16
PRINT_STR_C 'ORDER_COUNT ' 16
AVM_STOP
]
[ 20
PRINT_STR Z 2 16 // O_ORDERPRIORITY
PRINT UI4 Z 1 16 // ORDER_COUNT
AVM_STOP

]

) Il print
AVM_STOP

131



132 ANHANG A. AUSWERTUNGSPLANE FUR DEN TPC-D-BENCHMARK

A.3 Query 17

SQL-Anfrage

SELECT
SUM(L_EXTENDEDPRICE)/7.0 AS AVG_YEARLY
FROM LINEITEM, PART
WHERE P_PARTKEY = L_PARTKEY
AND P_BRAND = 'Brand#23’
AND P_CONTAINER = 'MED BOX’
AND L_QUANTITY < (SELECT
0.2 * AVG(L_QUANTITY)
FROM LINEITEM L1
WHERE L_PARTKEY = P_PARTKEY

);

Auswertungsplan

[ 20
NO_AUX_REGS 2
CREATE_PARTITION_OBJECT
{
filepartition
'TPCD’
‘lexport/lab1l/TPC-D/segment_sf1/TPCD.part’
4096
false // do not use OS buffers
} 0
MOUNT_PARTITION 0O
CREATE_PARTITION_OBJECT
{
filepartition
"TMP’
‘lexport/labl/TPC-D/tmp.part’
4096
false // do not use OS buffers
11
GROW_PARTITION 1 10000
FORMAT_PARTITION 1 'TMP’
MOUNT_PARTITION 1
CREATE_SEGMENT { spsegment 'aTmpSeg’ 'TMP’ true 16 16 }
EVAL 4 4
( tempb
( bnljoin
( tbscanb
'TPCD’
‘part’
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{ ntuple ’'lexport/labl/TPC-D/schema/part.nschema’ }

0 // operator-register (aux)

1 /I selection-register (aux)

16 /I prefetch-size

[ 20
LOAD_PTR 0
LOAD_STR. C 3 0
EQ_STR zZC_ C 1 '‘Brand#23'’
EXIT_F 1
LOAD_STR_C 6 0
EQ_STR_ZC_C 1 'MED BOX
EXIT_F 1
LOAD Sl4 C © 0
AVM_STOP

]

)

( pscanb
'TPCD’
lineitem’

1 /I P_PARTKEY

{ ntuple ’lexport/labl/TPC-D/schema/lineitem.nschema’ }

2 I/ operator-register (aux)
16 /I prefetch-size

[ 20
LOAD PTR 2 0
LOAD_SF8 _C 5 0 2 /I L_EXTENDEDPRICE
LOAD_SF8_C 4 0 3 /I L_QUANTITY
LOAD_SI4 C 1 0 1 /I L_PARTKEY
AVM_STOP
1
)
4096 /I Pagesize
2000 /I # Pages
5000 /I Hashtablesize
4 Il # Regqister
3 /I result-register (aux)
[ 20 /I Hash Programm
HASH_SI4 1 /lhash auf PARTKEY
AVM_STOP
]
[ 20 /I Comp. Programm
CMPA_SI4 ZYy C 1 1 3
AVM_STOP
]
[ 20 /Il Join Programm
MV_SF8_ Y _C 2 2 /I L_EXTENDEDPRICE
MV_SF8 Y. C 3 3 /I L_QUANTITY
AVM_STOP

]
[ 10 Il Copy Prog.
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MV_SI4 Y C 1 1/
AVM_STOP
]
) // Ende part x lineitem
"TMP’
‘aTmpSeg’
{ ntuple 3
int32_ e /| PARTKEY
float64 e // L_EXTENDEDPRICE
float64 e // L_QUANTITY
}
4 /I noRegs
{ matspec 3 123}
)
EVAL 6 4
( print
( aggr
(' bnljoin
( pscanb
"TMP’
'aTmpSeg’
{ ntuple 3
int32_e /I PARTKEY
floaté4 e // L EXTENDEDPRICE
float64 e // L_QUANTITY
}
0 /I operator-register (aux)
16 /I prefetch size
[ 20
LOAD PTR 0 0
LOAD_SI4 C 0 0 1 /I PARTKEY
LOAD_SF8 C 1 0 2 /| L_EXTENDEDPRICE
LOAD_SF8 C 2 0 3 /I L_QUANTITY
AVM_STOP

]
)
( group
( pscanb
"TMP’
'‘aTmpSeg’
{ ntuple 3
int32_e  // PARTKEY
float64_e // L_EXTENDEDPRICE
float64 e // L_QUANTITY
}
1 /I operator-register (aux)
16 /I prefetch size
[ 20
LOAD_PTR 1 0
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LOAD. SI4C 0 0 1 // PARTKEY

LOAD SF8 C 1 0 2 // L_EXTENDEDPRICE
LOAD SF8 C 2 0 3 // L_QUANTITY
AVM_STOP

]

)
600 /I Hashtablesize

6 /I noRegs

2 /I result-register (aux)

[ 10 Il init
MV_SF8 C C 0.0 4
ADD_SF8 7z C 3 4 4
MV _Sil4 C C 1 5
AVM_STOP

]

[ 20 /I Advance Prog
MV_SF8 Y_A 3 4
ADD_SI14 zC C 5
AVM_STOP

]

[ 20 /I Finalize Prog
SIFC C 5
DIV_SF8 7z C 4 5
MUL SF8 ZC C 4 0.2
AVM_STOP

]

[ 10 /I hash
HASH_SI4 1 /I PARTKEY
AVM_STOP

]

[ 10 /I cmp
CMPA_SI4 zYy C 1 1 2
AVM_STOP

]

[ 10 // Copy
MV _SIl4 Y C 1 1
MV_SF8 Y C
MV_SF8 Y C 3 3
AVM_STOP

]

) // Ende Gruppierung

4096 /I Pagesize

100 /I # Pages

500 /I Hashtablesize

6 Il # Register

3 /I result-register (aux)

[ 20 /I Hash Programm
HASH_SI4 1 //hash auf PARTKEY
AVM_STOP

[y
(631

(&)

w
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]
[ 20 /[ Comp. Programm

CMPA SI4 ZzY C 1 1 3
EXIT_NEQ 3
CMPA_SF8 zy C 3 3 3
EXIT_ LT 3
CMPD_SF8 7z C 3 3 3
AVM_STOP
]
[ 10 /I Join Prog
MV_SF8 Y C 3 4 I
AVM_STOP
]
[ 10 /I Copy Prog.
MV_SI4 Y C 1 1
/IMV_SF8_ Y _C 2 2
MV_SF8 Y C 3 3
AVM_STOP
]
) // bnljoin
4 /I noRegs
[ 10 /I init
AVM_STOP
]

[ 10 // advance
MV_SF8 Y _A 2 2 1
AVM_STOP

]

[ 10 /I finalize
DIV_SF8 ZC C 2 7.0 2
AVM_STOP

]

[ 10 /I copy
MV_SF8_ Y _C 2 2 /I L_EXTENDEDPRICE
AVM_STOP

]
)
[ 10
PRINT_STR_C 'AVG_YEARLY ' 15
AVM_STOP
]
[ 10
PRINT_SF8_Z 2 15
AVM_STOP
]
) /I print
DELETE_SEGMENT 'TMP’ 'aTmpSeg’
AVM_STOP

]
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