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Kurzfassung

MIDAS ist ein Prototyp eines parallelen Shared-Disk-Datenbanksystems, welches
aus dem sequentiellen Datenbanksystem TransBase entstand. Bei der Entwick-
lung von MIDAS mufiten viele Komponenten des sequentiellen TransBase Sy-
stems ersetzt und neu implementiert werden. Dabei wurde insbesondere Wert ge-
legt auf die Integration von Konzepten und Algorithmen, die in anderen Arbeiten
im Rahmen der Forschung an parallelen Datenbanksystemen in der Datenbank-
forschungsgruppe unter Leitung von Prof. Bayer und Prof. Mitschang entstanden
sind.

Diese Arbeit befafit sich zum einen mit einem Modell zur Fehlerbehandlung fiir
Datenbanksysteme mit einem parallelen Verarbeitungsmodell, wie es MIDAS be-
sitzt. Nachdem die Charakteristika des Ausfithrungsmodells genau analysiert und
spezifiziert sind, wird der Entwurf eines Modells fiir die Fehlerbehandlung vorge-
stellt. Dabei werden unter anderem die zu betrachtenden Fehlerfille beschrieben
und die Méglichkeiten, Fehlertoleranz bereitzustellen erértert. Es wird dargestellt,
wie durch eine feinere Strukturierung der Transaktionen Vorteile im Fehlerfall zu
erzielen sind. Ein Vergleich mit bereits existierenden Konzepten zeigt die zusatzli-
chen Moéglichkeiten dieses Modells auf. An Hand von Beispielanfragen aus MIDAS

wird die Fehlerbehandlung demonstriert und evaluiert.

Zum anderen beschreibt diese Arbeit die Entwicklung und jetzige Architektur
von MIDAS und stellt Evaluierungen beziiglich der Effektivitat und Effizienz der
verwendeten Algorithmen und Konzepte vor. Die Entscheidungen bei der Im-
plementierung der gewéhlten Architekturalternativen werden durch Messungen
bestatigt. Bereiche, auf die sich diese Arbeit insbesondere konzentriert, sind das
Laufzeitsystem mit Cacheverwaltung, Ein- und Ausgabe, Kommunikation und

Skalierbarkeit.



Abstract

The MIDAS prototype is a parallel database system derived from the sequential
database system TransBase. With the MIDAS system many components from the
sequential TransBase system were replaced and newly implemented. The main
focus was the integration of concepts and algorithms that were investigated by
the research group for database systems led by Prof. Bayer and Prof. Mitschang.

This thesis presents an error handling model for database systems that have a
parallel processing schema similar to MIDAS. First the characteristics of MIDAS’
parallel processing schema are introduced. The concept of the error handling
model is then presented, whereby the relevant fault situations and possibilities to
provide fault tolerance are discussed. It is then demonstrated how to profit from
a fine grained transaction structure in case of a system fault. The comparison
with other existing transaction models shows the advantages of this new model.
Using MIDAS sample queries this new model demonstrates and evaluates its error
handling features.

The second part of this thesis describes the development and the present archi-
tecture of the MIDAS parallel database system. It shows several investigations of
the effectiveness and efficiency of the integrated algorithms and concepts of the
system. The implementation decisions are validated with detailed performance
measurements. The main focus of this thesis is the runtime system with cache
management, input and output, communication as well as scalability.



Danksagung

Mein herzlichster Dank gilt allen, die an der Entstehung und dem Abschlufl dieser
Arbeit beteiligt waren.

Prof. Bayer und Prof. Mitschang ermoglichten und betreuten meine Arbeit.

Giannis Bozas, Angelika Reiser und die gesamte Datenbankgruppe unterstiitzten
durch die intensive fachliche Zusammenarbeit.

Giannis Bozas, Angelika Reiser, Sigrid Lanzl und Michael Jaedicke lasen meine
Dissertation ausgiebig korrektur und brachten Verbesserungsvorschlage an.

Bei meinen Eltern Ingrid und Axel bedanke ich mich fiir ihre Unterstiitzung sowie
die mehrfache Analyse der kryptischen Texte.

Durch umfangreiche Arbeiten am System und den Konzepten trugen desweite-
ren Michael Fleischhauer, Karsten Pries, Rolf Driigh, Matthias Tschaffler, Franz
Brandmayer, Steffen Rost, Michaela Schult, Anastasia Voinou, Sabine Peratho-
ner, Marcello Mariucci, Markus Fehr und Clara Nippl zum Gelingen dieser Arbeit
bei.

Fir tagliche Aufmunterungen und gute Stimmung sorgten insbesondere Gian-
nis Bozas und Aiko Frank, wodurch speziell die schwierigen Zeiten wahrend der
Fertigstellung der Arbeit iiberbriickt werden konnten.

Anne Einenkel und Helmar Gottsch gelang es immer, die notwendige Systemum-

gebung fiir das MIDAS Projekt bereitzustellen.

SchlieBlich bedanke ich mich noch bei Herrn Kuss fiir seine aufmunternden Worte
und die hervorragende Organisation aller vertraglichen Angelegenheiten.

Nochmals vielen Dank allen, speziell Sigrid und meinen Eltern, die stets ithr Ver-
trauen in mich setzten und unendliche Geduld mit mir hatten.



Inhaltsverzeichnis

1 Einfiihrung 13
2 Das parallele Datenbanksystem MIDAS 17
20 Uberblick . .. ... .. .. ... 17
2.2 Von TransBase zu MIDAS . . . .. .. .. ... ... ... .... 18
2.2.1 Das Datenbanksystem TransBase . . . ... .. ... ... 18
2.2.2  Erste Schritte der Parallelisierung . . . . . ... .. .. .. 21

2.3 Das relationale, parallele Datenbanksystem MIDAS . . . . . . .. 23
2.3.1 Das Anfragesystem . . . .. .. ... L. 25
2.3.2  Das Ausfithrungssystem . . .. ... ... ... .. ... 28
2.3.3  Der MIDAS-Administrations-Server . . . . . .. .. . ... 29
2.3.4  Kommunikation im MIDAS-Server . . ... .. ... ... 30

2.4 Die Komponenten von MIDAS . . . . . . ... ... .. ... ... 30
2.4.1 Katalogmanager . . . . . .. ... oL 30
242 Compiler. . . . . ... 30
243 Optimierer. . . . . . .. . 31
2.4.4  Parallelisierer . . . . .. ..o oo 31
2.4.5 Scheduler . . . ... 32
2.4.6 Interpreter . . . . . ... 32
2.4.7  Pufferverwaltung . . . . .. .. oo 33
2.4.7.1  Ortstransparente Cacheverwaltung . . . . .. .. 33

2.4.7.2  Synchronisation und Sperrverwaltung . . . . . . . 35

2.4.8 Ein- und Ausgabe . . . . .. ..o oo 36
2.4.9 Kommunikationssegmente . . . . .. ... 0L L 36



INHALTSVERZEICHNIS

2.5 Wiederverwendung von Software . . . . .. .. ... ...
2.6 Portierbarkeit von Anwendungen . . . .. .. ... 0L
2.7 Werkzeuge . . . . . .. L

2.8 Zusammenfassung . . . . ... Lo o

Implementierungsaspekte des Ausfiihrungssystems
3.1 Portierbarkeit — Entwicklung von TransBase zu MIDAS . . . . ..
3.2 ProzeBdesign und Parallelitdt im System . . . . .. ... ... ..
3.2.1  Architekturumstellung . . . . . ... ..o oL
3.2.1.1 Das alte Architekturmodell . . . . . . .. .. ..
3.2.1.2  Das neue Architekturmodell . . . . . . . ... ..
3.2.1.3 Bewertung der Architekturumstellung . . . . ..
3.2.2  Threads im Ausfithrungssystem . . . ... ... ... ...
3.2.3  Synchronisation . . . . . .. ... L Lo
3.2.3.1 Semaphore und Latches . . . .. ... ... ...
3.2.3.2  Auswirkungen auf die parallele Architektur
3.3 Kommunikation- PVM . ... .. ... . 00000
3.3.1 Kommunikationscharakteristika von MIDAS . . . . . . ..
3.3.2  PVM-spezifische Optimierungen . . . . . .. .. ... ...
3.3.3 PVM auf Mehrprozessorsystemen . . . . . ... ... ...
3.3.4 Der Einsatz von PVM . . . . . .. ..o
3.4 Kosten der Kommunikationssegmente . . . . . . .. ... ... ..
3.5 Ein-und Ausgabe . . . . ..o Lo
3.5.1 Physische Datenverteilung . . . . . ... ... ... ...
3.5.1.1  Aufteilung der Segmente — Partitionierung . . . .
3.5.1.2  Leistungsanalyse . . . . ... ... .. ... ...
3.5.1.3 Replikation . . . . ... ... ... ...
3.5.1.4  Zusammenfassung . . . ... ...
3.5.2  Cache- und NFS-Problematik . . ... ... .. .. ....
3.5.3 NFS und Datenkohérenz . . . . . ... ... ... . ....
3.6  Pufferverwaltung — Sperrverwaltung und Kohérenzkontrolle . . . .

3.7 Cachebereiche — Rahmenkontingente . . . . .. .. ... ... ..

43
44
46
46
46
48
50
51
52
52
54
56
57
59
61
62
63
65
66
66
68
70
71
72
75
75



INHALTSVERZEICHNIS 3

3.8 Zusammenfassung . . . . ... Lo Lo 7
4 Leistungsanalysen 79
4.1 Vergleich von MIDAS mit TransBase . . . . . ... ... ... .. 79
4.1.1  MeBbedingungen . . . . .. ..o 80
4.1.2 OLTP-Last . ... ... .. . 81
4.1.3 TPC-C-Last. ... ... .. . . ... 83
4.1.4  Schreibende Anfragen . . . . .. ... ... ... 84
4.1.5  Zusammenfassung . . . . .. ..o 85
4.2 Skalierbarkeit . . . .. ..o oo 86
4.2.1 Verteiltes Mehrrechnersystem . . . .. .. ... ... ... 86
4.2.1.1 OLTP-Last . ... .. ... ... . ....... 86

4.2.1.2 TPC-C-Last . .. .. ... ... ... ... 87

4.2.2  Mehrprozessorsystem . . . . . ... 88
4221 OLTP-Last . ... .. ... ... . ....... 89

4.2.22 TPC-C-Last . .. .. ... ... .. ...... 90

4.2.3 Intra-Transaktionsparallelitat . . . . . .. ... ... ... 91
4.2.4  Zusammenfassung . . . . ..o oL oL 91
4.3 Fin-und Ausgabe . . . . ..o oo 92
4.3.1  Zugriff auf Daten - Probleme durch NFS . . .. .. .. .. 92
43.1.1 OLTP-Last . ... .. ... ... . ....... 93

43.1.2 TPC-C-Last . .. .. ... ... . ....... 94

4.3.2 Zusammenfassung . . . . ... Lo Lo 95
4.3.3 Seiten und Subseiten . . .. ..o 95
4331 OLTP-Last . ... .. ... ... ........ 95

4332 TPC-C-Last . .. ... ... ... ... ... 97

4.3.3.3  Zusammenfassung . . ... ... 98

4.3.4  Datenbankcache und Festplattenzugriffe . . . . .. .. .. 98
4341 OLTP-Last . . .. .. ... ... ... .... 99

4342 TPC-C-Last . .. ... ... ... ........ 101

4.3.4.3  Zusammenfassung . . ... ... oL 102

4.4 Leistungsgrenzen . . . . . . .. .. ... oo 102



INHALTSVERZEICHNIS

4.4.1 Maximaler Parallelitdtsgrad . . . . . . .. ... ... ...
4.4.2  Mehrprozessorsystem . . . . ... ...
4.4.3 Mehrrechnersystem . . . . . .. ... 00
4.44 Lokalitdtsbasiertes Transaktionsrouting . . . . . . . . . ..

4.5 Zusammenfassung . . . . ... Lo

Aktivitiatskontrolle und Modell zur Fehlerbehandlung
5.1 Motivation . . . . ..o Lo
5.2 Fehlerfélle und existierende Konzepte fiir Transaktionsmodelle . .
5.2.1 Fehlerklassen . . . . .. .. ... oL
5.2.2  Flache Transaktionen . . . . . . . ... ... .. ... ...
5.2.3  Geschachtelte Transaktionen . . . . . . .. ... ... ...
5.2.4  Mehrebenentransaktionen . . . . ... ..o
5.2.4.1  FEinfihrung . . .. ..o
5.2.4.2  Das Modell der Mehrebenentransaktionen
5.2.5  Sicherungspunkte . . . . .. ..o oL

5.3 Ausfithrungsmodell in MIDAS — Aktivitétskontrolle und Fehlerbe-
handlung . . . . . . ..o

5.3.1  Charakteristika des MIDAS-Ausfithrungsmodells . . . . . .
5.3.2  Aktivitatskontrolle . . . .. ..o oo
5.3.3  Fehlerbehandlung . . . . .. .. ... ..o

5.4  Anforderungen an das Modell zur Fehlerbehandlung . . . . . . ..
5.5 Evaluierung der Modelle . . . . .. .. ... oL
5.5.1 Sicherungspunkte . . . . .. .. oL oL
5.5.2  Geschachtelte Transaktionen . . . . . ... ... ... ..
5.5.3 Mehrebenentransaktionen . . . ... ..o

5.6 Anderungen am Modell der geschachtelten Transaktionen . . . . .
5.7  Das Modell zur Fehlerbehandlung — FPT-Modell . . . . . . . . ..
5.7.1  Subtransaktionskonzept . . . . ... ..o
5.7.1.1  Subtransaktionen . . . . .. ... L0

5.7.1.2  Datenfliisse . . . . .. ...

5.7.2  Fehler in Transaktionskomponenten . . . . . . . .. .. ..



INHALTSVERZEICHNIS 3

5.7.3  Die Fehlerbehandlung . . . .. ... ... ... ... ... 139
5.7.3.1  Reproduktion von Komponenten . . ... .. .. 139

5.7.3.2  Die Fehlerbehandlung . . . . .. ... ... ... 140

5.7.3.3  Fehlererkennung . . . . ... ... ... 143

5.7.3.4  Algorithmus zur Fehlerbehandlung . . . . .. .. 150

5.7.4 Bewertung des Modells . . . . . ... ... 0L 151
5.7.5  Fallbeispiel . . . . . ... o 153
5.7.6  Zusammenfassung . . . . ..o Lo Lo 158

6 Abbildung des Modells zur Fehlerbehandlung auf MIDAS 161
6.1 Abbildung der Transaktionsstruktur auf MIDAS . . . . . ... .. 161
6.1.1 Subtransaktionen . . . . .. ..o 162
6.1.2 Datenfliisse . . . . ... . o oo 164
6.1.3 Transaktionsstruktur einer Beispielanfrage . . . . . .. .. 166

6.2 Fehlerbehandlung in MIDAS . . . . .. .. ... ... . ..... 167
6.2.1 Fehlererkennung . . . . . .. ... . oo 167
6.2.1.1  Transaktionsfehler . . . . . ... ... ... ... 167

6.2.1.2  Reproduktionsbedingte Fehler . . . . . . . .. .. 168

6.2.2  Fehlerbeseitigung . . . . .. .. ... L Lo 170

6.3 Bewertung . . . . . .. ..o 170
6.3.1 Ausbreitung von Datenfehlern . . . . . .. ... ... ... 170
6.3.2  Ausbreitung reproduktionsbedingter Fehler . . . . . . . .. 172
6.3.3 Betrachtung midasspezifischer Situationen . . . . . .. .. 176
6.3.4 Eingabeverfigbarkeit . . . . .. ... ..o 0oL 178
6.3.5 MafBnahmen zur Leistungssteigerung . . . . . ... .. .. 179
6.3.5.1 Kompensierende Datenflisse . . . . . . . ... .. 179

6.3.5.2  Vermeidung von nichtdeterministischen Operatoren180

6.4 Transaktionen mit mehreren Anfragen und dndernde Anfragen . . 181
6.4.1 Transaktionen mit mehreren Anfragen . . ... .. .. .. 181
6.4.2 Andernde Anfragen . . . . . ... ... ... ... ..., 182

6.5 Leistungsanalysen . . . . . .. ..o oL 183

6.5.1 Implementierung . . . . .. ... . L oL 183



6 INHALTSVERZEICHNIS

6.5.2  Fallbeispiel . . . . . ... o 184

6.6 Zusammenfassung . . . . .. ... oL L oo 189

7 Zusammenfassung der Arbeit 191
7.1 Ergebnisse . . . ... 191
7.1.1  Der Datenbankprototyp MIDAS . . . . ... .. .. .. .. 191

7.1.2 Das FPT-Modell . . .. .. ... ... ... .. ... 193

7.2 Ausblick . . ..o 194

A Rechnerkonfigurationen 195
B TPC Benchmarks 197
B.1 TPC-A - TPC Benchmark A . . . .. .. ... ... ... .... 197
B.2 TPC-C - TPC Benchmark C . . . .. .. ... ... ... .... 198
B.3 TPC-D - TPC Benchmark D . . . .. .. ... ... ... .... 201

C Datenbanken 203
D Transaktionen 205
E Abkiirzungsverzeichnis 207
F Begriffsfestlegungen und Definitionen 209

Literaturverzeichnis 211



Abbildungsverzeichnis

2.1
2.2
2.3
2.4
2.5
2.6
2.7

3.1
3.2
3.3
3.4
3.5
3.6
3.7
3.8
3.9
3.10

4.1
4.2
4.3
4.4
4.5
4.6

ProzeBstruktur von TransBase . . . . . .. .. ... .. ... ... 19
Aufbau des TransBase-Kernels . . . . . . ... ... .. ... ... 20
MIDAS—-Architektur . . . . .. .o 24
Komponenten des Anfragesystems . . . . . .. ... .. ... ... 26
Funktionsweise des Applikationsservers . . . . . .. .. ... ... 27
Komponenten des Ausfithrungssystems . . . . ... .. ... ... 28
Virtueller DatenBank-Cache - VDBC . . . . . ... ... ... .. 34
Aufbau eines Segments . . . .. ..o oL Lo 45
Das alte Architekturmodell . . . . . . . . ... ..o 47
Das neue Architekturmodell . . . . . . ... ... 49
Semaphore versus Latches . . . . . . ... ... 0000 54
Gesperrte Segmentschicht . . . .. ... 000000 55
Varianten der Kommunikationssegmente . . . . . . .. .. .. .. 63
Verteilung eines Segments auf mehrere Verzeichnisse. . . . . . .. 68
Laufzeitveranderungen bei Verteilung auf mehrere Festplatten . . 69
Cacheeffekte bei steigender Rahmenzahl . . . ... .. ... ... 74
Nachrichten der Koharenzkontrolle und Sperrverwaltung . . . . . 76

TransBase, MIDAS — Laufzeiten und Durchsatz unter TPC-A%C | 81
TransBase, MIDAS — Laufzeiten und Durchsatz unter TPC-C5t° 83

Durchschnittliche Zeiten fiir eine Transaktion TPC-A . . . . . .. 85
Mehrrechnersystem — Skalierbarkeit unter OLTP-Last . . . . . . . 86
Mehrrechnersystem — Skalierbarkeit unter TPC-C-Last . . . . . . 88
Mehrprozessorsystem — Skalierbarkeit unter OLTP-Last . . . . . . 89



4.7

4.8

4.9

4.10
4.11
4.12
4.13
4.14
4.15
4.16

5.1
5.2
5.3
5.4
3.5
5.6
5.7
5.8
5.9
5.10
5.11
5.12
5.13
5.14
5.15
5.16

6.1
6.2
6.3
6.4

ABBILDUNGSVERZEICHNIS

Mehrprozessorsystem — Skalierbarkeit unter TPC-C-Last . . . . . 90
Gewinn durch Replikation — OLTP-Last . . . ... ... ... .. 93
Gewinn durch Replikation - TPC-C-Last . . . . . . .. .. .. .. 94
Verschiedene Seitengréfien unter OLTP-Last . . . . ... . .. .. 96
Verschiedene Seitengréfien unter TPC—C-Last . . . . . . . .. .. 97
Anzahl Festplattenzugriffe und mittlere Lesezeit TPC-ARY . . .. 99
Anzahl Festplattenzugriffe und mittlere Lesezeit TPC-C . . . . . 101
Maximaler Durchsatz auf Mehrprozessorsystem . . . . .. .. .. 103
Maximaler Durchsatz auf Mehrrechnersystem . . . .. .. .. .. 104
Lokalitatsbasiertes Transaktionsrouting . . . . . .. .. .. .. .. 106
Baumstruktur einer geschachtelten Transaktion . . .. .. .. .. 114
Mehrebenentransaktionen . . . . . ... 0000 119
Intra-Transaktionsparallelitat . . . . . . ... ... ... ..... 122
Parallelisierung und Transaktionen . . . . .. ... .. .. .... 124
Paralleler Ausfithrungsplan und ProzeBkontrollstruktur . . . . . . 128
Das neue Riicksetzverhalten . . . . . . . ... ... ... .. ... 131
Transaktion als Baum von Subtransaktionen . . . . . . .. .. .. 134
Datenfliissse in Transaktionsstruktur . . . . . .. ... ... .. .. 135
Zustandsiibergdnge von Datenfliisssen . . . . . ... .. ... .. 137
Ausbreitung von Datenfehlern . . . . . . ... ... .. ... 144
Reproduktion mit Verlust von Eingabedaten . . . . .. .. .. .. 146
Storung des Informationsflusses . . . . .. ..o 148
Reproduktionsfehler bei nichtdeterministischen Komponenten . . 149
Bedeutung der Position nichtdeterministischer Komponenten . . . 152
Beispiel der Fehlerbehandlung . . . . . ... ... ... ... ... 154
Beispiel 2 — potentiell vollstandige Ausgabe von G . . . . . . . .. 158
Ausfithrungseinheiten und Subtransaktionen . . . . .. .. .. .. 162
Abbildung von Subtransaktionen auf Ausfithrungseinheiten . . . . 163
Nichtdeterministische und blockierende Subtransaktionen . . . . . 164

Kommunikationsformen . . . . . . . . . . .. ... .. ... ... 165



ABBILDUNGSVERZEICHNIS 9

6.5
6.6
6.7
6.8
6.9
6.10
6.11
6.12
6.13
6.14
6.15
6.16

B.1
B.2

Transaktionsstruktur von TPC-D Anfrage 3 . . . . .. .. .. .. 166
Fehlerausbreitung bei Pipelining und Mischen . . . . . .. .. .. 171
Fehlerausbreitung bei Replikation . . . . .. ... ... ... ... 171
Fehlerausbreitung bei Partitionierung . . . . . . . ... .. .. .. 172
Reproduktionsbedingte Fehler bei Pipelining . . . . . . .. .. .. 173
Reproduktionsbedingte Fehler bei einer Partitionierung . . . . . . 174
Reproduktionsbedingte Fehler beim Mischen . . . . .. . . .. .. 175
Verzweigung von Operatorbaumen und blockierende Operatoren . 177
Subtransaktionsbaum der TPC-D-Anfrage 9 . . . . . . .. .. .. 185
Laufzeitverhalten der TPC-D-Anfrage 9 . . . . .. .. ... ... 186
TPC-D-Anfrage 9 — Potentielle Vollstandigkeit . . . . . . . .. .. 187
TPC-D-Anfrage 9 — Kompensierende Datenfliisse . . . . . .. .. 188
Logische Struktur der TPC-C Datenbank . . . .. .. ... ... 198
Schema der TPC-D Datenbank . . . . .. .. ... .. ... ... 201



10

ABBILDUNGSVERZEICHNIS



Tabellenverzeichnis

2.1

3.1
3.2
3.3
3.4
3.5
3.6

4.1
4.2
4.3

B.1

C.1
C.2
C.3

Wiederverwendung der TransBase-Quellen . . . . . .. .. .. .. 39
Nachrichtenaufkommen bei alter und neuer Architektur . . . . . . 51
Nachrichtendurchsatz in MIDAS . . . . . .. ... ... ... ... 59
PVM Parameter RouteDirect, DataDefault und DataRaw . . . . . 60
Laufzeiten mit verschiedenen PVM-Bibliotheken . . . . . . . . .. 61
Kosten der Kommunikationssegmente . . . . . . . ... .. .. .. 65
Durchsatz bei Verteilung der Segmente . . . . . . ... .. .. .. 70
Gegeniiberstellung der Mefibedingungen in TransBase und MIDAS 80

Seitenzugriffsstatistik verschiedener Cachegréfien, TPC-ARC . . . 100
Seitenzugriffsstatistik verschiedener Cachegréfien, TPC-C . . . . . 101
Transaktionsmix TPC-Benchmark C . . . .. .. ... .. .. .. 200
TPC-A-Datenbanken . . . . . . .. .. .. ... .. ... ... 203
TPC-C-Datenbank . . . . . .. .. .. .. .. 204
TPC-D-Datenbank . . . . ... .. .. .. ... ... 204

11



12

TABELLENVERZEICHNIS



Kapitel 1

Einfiihrung

Datenbanksysteme sehen sich mit immer weiter anwachsenden Datenmengen und
immer komplexer werdenden Anwendungen konfrontiert. Insbesondere in neuen
Anwendungsgebieten wie der Dokumentenverwaltung, den Multimediaanwendun-
gen oder bei Data Warehouses sind die Grenzen eines Datenbanksystems hinsicht-
lich Datenkapazitat, gewiinschter Transaktionsraten und erforderlicher Antwort-
zeiten schnell erreicht.

Eine Méglichkeit, diesen immer héher werdenden Leistungsanforderungen gerecht
zu werden, besteht in der Einfithrung von Parallelitdt in den Systemen. Die ent-
stehenden parallelen Datenbanksysteme werden auf mehreren Rechnern oder auf
Mehrprozessorsystemen eingesetzt. Die dabei verwandte Software-Architektur
verspricht, zusammen mit geeigneten Parallelisierungstechniken, sowohl einen
héheren Gesamtdurchsatz als auch verkiirzte Antwortzeiten fiir einzelne Trans-
aktionen.

Vor diesem Hintergrund wurden an der Technischen Universitét Miinchen, im
Sonderforschungsbereich SFB 342 am Lehrstuhl von Prof. Bayer, im Teilpro-
jekt B2, Konzepte zur Parallelisierung von Datenbanksystemen entwickelt und
an dem Datenbankprototyp MIDAS erprobt und bewertet.

MIDAS ist der Prototyp eines relationalen, parallelen Shared-Disk-Datenbank-
systems. In MIDAS sollten insbesondere verschiedene Formen von Parallelitit,
wie Inter-Transaktionsparallelitdt und Intra-Transaktionsparallelitit, eingefiihrt
werden. Bei dem Parallelisierungsansatz der Inter-Transaktionsparallelitiat wer-
den Transaktionen nicht mehr nur quasiparallel auf einem Prozessor ausgefiihrt.
Vielmehr wird durch Prozefireplizierung auf mehrere Prozessoren eine echte Par-
allelausfithrung der einzelnen Transaktionen erreicht. Daraus resultiert eine Stei-
gerung der Transaktionsrate. Ziel des Parallelisierungsansatzes der Intra-Trans-
aktionsparallelitét ist es, den Ausfithrungsplan einer einzelnen Datenbankanfrage
parallel abzuarbeiten. Hierbei wird auf Daten- und Pipeline-Parallelitat zuriick-
gegriffen, wodurch eine Verkiirzung der Antwortzeit gewonnen wird.

13
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Bei der Entwicklung von MIDAS wurde ein evolutionérer Ansatz verfolgt. MIDAS
wurde nicht komplett neu implementiert, sondern es wurden grofle Teile des
Codes und der Systemkomponenten des sequentiellen, relationalen Datenbank-
systems TransBase wiederverwendet. Durch schrittweises Frweitern, Ergdnzen
und Umstrukturieren konnten die verschiedenen Formen der Parallelitdt sukzes-
sive eingebaut werden. Dabei wurde insbesondere Wert gelegt auf die Integra-
tion von Konzepten und Algorithmen, die in anderen Arbeiten im Rahmen der
Forschung an parallelen Datenbanksystemen am Lehrstuhl entstanden sind. Auf
diese Weise konnte sehr schnell ein lauffihiger Prototyp entwickelt werden, der
als Implementierungs- und Testplattform fiir verschiedene parallele Datenbank-
technologien dient. An ihm werden die entwickelten Konzepte und Algorithmen
erprobt und evaluiert.

Zu den Gebieten, die bei der Entwicklung von MIDAS von besonderem Interesse
waren, zahlen die Optimierung und Parallelisierung von Anfragen [Nippl 00], die
Erweiterung der Datenbankfunktionalitdit um Konzepte wie benutzerdefinierte
Funktionen [Jaedicke 99], der Entwurf von Algorithmen zur Pufferverwaltung,
Kohéarenzkontrolle und Synchronisation [Listl 96, Bozas 98] und die Integration
dieser Konzepte in einer gemeinsamen Systemarchitektur.

Der erste Teil dieser Arbeit beinhaltet die Realisierung der Systemarchitektur von
MIDAS. Besonderer Wert wird auf die Gestaltung der Systemarchitektur gelegt,
die die verschiedenen Formen der Parallelitét ermdéglicht. Schwerpunkte liegen
zusdtzlich beim Laufzeitsystem mit Cacheverwaltung, der Ein- und Ausgabe-
komponente sowie den Kommunikationsmechanismen im System. Weiter werden
Untersuchungen zum Umfang der Wiederverwendung von Software, der erreichba-
ren Skalierbarkeit des Shared-Disk-Datenbanksystems MIDAS und der Effizienz

von Pufferverwaltung und Kommunikation durchgefiihrt.

Der zweite Teil der Arbeit beschaftigt sich mit einem Modell zur Fehlerbehand-
lung, das in einem System mit paralleler Anfrageverarbeitung, wie MIDAS, ein-
gesetzt werden kann. Es wird erortert, wie durch die Strukturierung von Trans-
aktionen im Fehlerfall Teile der bereits verrichteten Arbeit gerettet und beim
Wiederaufsetzen der Transaktion erneut verwendet werden kénnen.

Die Arbeit ist im einzelnen wie folgt gegliedert:

Kapitel 2 stellt das parallele Datenbanksystem MIDAS vor. Zu Beginn steht
die Beschreibung der Entwicklung von TransBase zu MIDAS. Anschlielend wird
der derzeitige Stand der Implementierung von MIDAS dokumentiert sowie eine
Analyse des Ansatzes der Wiederverwendung von Software vorgenommen.

Kapitel 3 prasentiert speziell ausgewéhlte Aspekte der Implementierung des Lauf-
zeitsystems von MIDAS. Insbesondere beschiftigt es sich mit Implementierungs-
details, die fiir die Effizienz des Laufzeitsystems von Bedeutung sind. Es wird
beschrieben, wie die Portierung von Anwendungen durch das Design der Puffer-
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verwaltung unterstiitzt wird, welche Kommunikationscharakteristika das System
auszeichnen, wie effizient diese realisiert wurden und welche Konsequenzen sich
daraus ergeben. Daran schliefit sich die Beschreibung der Datenverteilung auf
Festplatten an. Ferner wird die Problematik erldutert, die sich aus den Wechsel-
wirkungen des Datenbanksystems mit dem Betriebssystem sowie dem Einsatz des
Network File Systems (NFS) ergibt. Die Entscheidungen bei der Implementierung
der gewidhlten Architekturalternativen werden durch Messungen bestétigt.

In Kapitel 4 werden umfangreiche Leistungsanalysen des Systems vorgestellt und
es wird der Ubergang von TransBase zu MIDAS bewertet. AnschlieBend erfolgt
die Evaluierung der Skalierbarkeit und des Ein- und Ausgabeverhaltens. Die Sy-
stemleistungsgrenzen werden bestimmt und weitere Optimierungsméglichkeiten
aufgezeigt.

Mit Kapitel 5 beginnt der zweite Teil der Arbeit. Es wird das im Rahmen dieser
Arbeit entworfene FPT-Modell, ein Modell zur Fehlerbehandlung in parallelen
Transaktionen, vorgestellt. Es ist fiir die Fehlerbehandlung in Datenbanksys-
temen mit einem parallelen Verarbeitungsmodell, wie es MIDAS besitzt, konzi-
piert. Nachdem die Charakteristika des Verarbeitungsmodells von MIDAS genau
analysiert und spezifiziert sind, wird der daran angepafite Entwurf des Modells
fiir die Fehlerbehandlung beschrieben. Dabei werden unter anderem die zu be-
trachtenden Fehlerfille aufgefithrt und die Méglichkeiten vorgestellt, Fehlertole-
ranz bereitzustellen. Es wird erortert, wie durch eine feinere Strukturierung der
Transaktionen Vorteile im Fehlerfall zu erzielen sind. Ein Vergleich mit bereits
existierenden Konzepten zeigt die zusédtzlichen Méglichkeiten des FPT-Modells
auf.

Kapitel 6 behandelt die Abbildung des FPT-Modells auf das reale System
MIDAS. Es werden spezielle Situationen und Konsequenzen aufgezeigt, die sich
beim Einsatz in MIDAS ergeben. An Hand von Beispielanfragen wird die Fehler-
behandlung demonstriert und bewertet.

Die Arbeit wird in Kapitel 7 durch eine Zusammenfassung und einen kurzen

Ausblick abgeschlossen.
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KAPITEL 1. EINFUHRUNG



Kapitel 2

Das parallele Datenbanksystem
MIDAS

2.1  Uberblick

In diesem Kapitel wird das parallele Datenbanksystem MIDAS (MunIch parallel
DAtabase System) vorgestellt.

MIDAS wurde im Rahmen des Sonderforschungsbereiches SFB 342, Teilpro-
jekt B2, entwickelt. MIDAS ist der Prototyp eines relationalen, parallelen Da-
tenbanksystems. Bei der Entwicklung von MIDAS wurde keine komplette Neu-
entwicklung vollzogen, vielmehr stellt MIDAS eine Weiterentwicklung des sequen-
tiellen, relationalen Datenbanksystems TransBase [TransBaseS 88] dar.

TransBase ist ein sequentielles, relationales Datenbanksystem, das durch die Fir-
ma TransAction Software GmbH entwickelt und vertrieben wird. Es ist die kom-
merzielle Version des Datenbanksystems Merkur [ElKiLeSe 87], eines ebenfalls
an der Technischen Universitdt Miinchen entworfenen Prototypen.

Die TransBase-Version 3.3 diente als Codebasis fiir MIDAS. Ausgehend von dieser
Codebasis entstand MIDAS schrittweise durch Frsetzen, Hinzufiigen und Anpas-
sen von Komponenten [BJLMRZ 96a, BJLMRZ 96b].

MIDAS besteht aus zwei grolen Subsystemen, dem Anfragesystem und dem Aus-
fiihrungssystem. Das Anfragesystem umfafit SQL-Compiler, Optimierer und Par-
allelisierer und unterstiitzt im wesentlichen Inter-Transaktionsparallelitat. Das
Ausfithrungssystem ist fiir die Ausfithrung von Anfrageplénen zustédndig und
ermoglicht Intra-Transaktionsparallelitéat bis hin zur Intra-Operator-Parallelitat.
Die detailliertere Prozelstruktur ist eng an das Ausgangssystem TransBase an-
gelehnt.

Bei der Implementierung des Prototyps zeigte sich, dafl sehr grofie Teile von

17



18 KAPITEL 2. DAS PARALLELE DATENBANKSYSTEM MIDAS

TransBase fast unverdndert iibernommen werden konnten. Es konnte durch die
Fortentwicklung eines kommerziellen Datenbanksystems sehr schnell und mit ver-
ringertem Arbeitsaufwand ein Prototyp entwickelt werden, bei dem auflerdem
grofle Subsysteme von vornherein stabil und ausgereift sind.

In [Listl 96] wurden Untersuchungen iiber eine parallele, verteilte Datenbank-
cacheverwaltung auf einer Shared-Disk-Architektur vorgestellt. Dieser verteilte
Datenbankcache (VDBC) wurde in MIDAS realisiert. Um zu einem parallelen
Shared-Disk-Datenbanksystem zu gelangen, mufiten an TransBase im Bereich
der Cacheverwaltung wesentliche Erweiterungen vorgenommen werden. Aufler-
dem mufite die Moglichkeit geschaffen werden, in einem Workstation-Netz, das
im Prinzip eine Shared-Nothing-Architektur ist, durch eine aufgesetzte Software-
schicht eine Shared-Disk-Architektur zu realisieren. Zusétzlich sollten die Daten-
banken iiber mehrere Festplatten verteilt werden.

Fiir die Intra-Transaktionsparallelitit wurden ein Parallelisierer, ein Scheduler
und ein an die Parallelverarbeitung angepafiter Optimierer entworfen [Nippl 00].
Im Ausfithrungssystem mufiten die Operatoren der Ausfithrungsplédne um Kom-
munikationsoperatoren erweitert werden, um Zwischenergebnisse zwischen par-
tiellen Ausfiihrungspldanen auch iiber Rechnergrenzen hinweg austauschen zu
kénnen. Zusétzlich dazu mufiten mehrere Partitionierungsverfahren und Misch-
techniken entwickelt und in Form von Operatorknoten realisiert werden.

In Abschnitt 2.2 werden zuerst das Datenbanksystem TransBase sowie erste Ver-
suche, daraus ein paralleles System zu gewinnen, beschrieben. Anschlieflend wird
in Abschnitt 2.3 das Datenbanksystem MIDAS vorgestellt. Es werden die Sub-
systeme, das Anfragesystem (Abschnitt 2.3.1) und das Ausfithrungssystem (Ab-
schnitt 2.3.2) sowie die Kommunikation im System beschrieben. Zusatzlich erfolgt
in Abschnitt 2.4 eine Beschreibung wichtiger Systemkomponenten von MIDAS.
Am Ende des Kapitels folgen eine Analyse der Wiederverwendung von Softwa-
re bei der Entwicklung von MIDAS (Abschnitt 2.5), sowie eine Beschreibung
der Portierbarbarkeit von Anwendungen (Abschnitt 2.6) und der zusatzlich ent-
wickelten Werkzeuge (Abschnitt 2.7).

2.2 Von TransBase zu MIDAS

2.2.1 Das Datenbanksystem TransBase

Die Systemarchitektur des relationalen, sequentiellen Datenbanksystems Trans-
Base wurde gemifl den géngigen Datenbankarchitekturprinzipien konzipiert und
orientiert sich dabei an der Fiinf-Schichten Architektur fiir relationale Daten-

banksysteme [LoiObePaw 91, Stonebraker 94, HarRah 99].

TransBase ist ein relationales Mehrbenutzerdatenbanksystem. Es erlaubt Re-
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Abbildung 2.1: Prozefistruktur von TransBase

mote-Zugriffe auf Datenbanken sowie den gleichzeitigen Zugriff auf mehrere Da-
tenbanken. Die allgemeine Prozefistruktur von TransBase ist in Abbildung 2.1
dargestellt. Die von der Datenbank verwalteten Daten werden auf externen Spei-
chermedien abgelegt. In der verwendeten Version werden Festplatten benutzt, auf
denen ein UNIX-Dateisystem installiert ist. Jede Relation des Datenbanksystems
wird dabei in einer eigenen Datei abgelegt. Auf dem Rechner, auf dem eine Trans-
Base-Datenbank hochgefahren wird, wird ein Shared-Memory-Speicherbereich im
Hauptspeicher eingerichtet. Dieser wird von allen auf dem Rechner befindlichen
TransBase-Kernel-Prozessen zur Ablage gemeinsamer Daten verwendet. Er dient
in erster Linie als Datenbankcache, in dem gemeinsame Datenseiten gepuffert
werden. Der Shared-Memory-Bereich wird aber auch fiir Daten der Sperr- und
Transaktionsverwaltung genutzt.

Fiir jede Datenbankapplikation, die auf eine TransBase-Datenbank zugreift, wird
auf dem Rechner, auf dem sich die Datenbank befindet, ein eigener Prozef er-
zeugt. Dieser Prozef}, genannt TransBase-Kernel-Proze8, ist dieser Applikation
exklusiv zugeordnet und steuert den Datenbankzugriff fiir die Applikation. Der
Zugrift auf diesen Kernel-Prozefl findet {iber die Kommunikationsschnittstelle
TBX (TransBase-Exchange) von TransBase statt. TBX wird in Form einer Pro-
grammbibliothek zur Applikation gebunden [TransBaseP 89].

Abbildung 2.2 zeigt den Aufbau eines Kernel-Prozesses. Der Kernel ist
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Abbildung 2.2: Aufbau des TransBase-Kernels

in mehrere hierarchisch angeordnete Module aufgeteilt. Das oberste Modul,
der Kommunikations-Manager (COMMAN), ist das Gegenstiick zur TBX-
Schnittstelle auf seiten der Applikation. Er nimmt die Anfragen der Applikation
entgegen und liefert die Ergebnisse nach Ausfiihrung der Anfragen zur Appli-
kation zuriick. Vom Kommunikations-Manager empfangene Anfragen werden an
das néchst tiefere Modul, den Relationen-Manager (RELMAN), {ibergeben. Dort
werden sie, entsprechend dem Typ der Anfrage, an eines seiner Untermodule
weitergeleitet.

DML-Anfragen! werden vom Compiler-Modul in einen Operatorbaum iiber-
setzt. Der Operatorbaum ist ein Ausdruck einer erweiterten relationalen Alge-
bra und représentiert die gestellte Anfrage. Dieser Operatorbaum wird durch das
Optimierer-Modul in einen dquivalenten Baum transformiert, der eine effizientere
Ausfithrung verspricht.

DDL-Anfragen?, wie das Anlegen und Léschen von Relationen, Sichten oder
Indexstrukturen, werden direkt vom DDIL-Manager im Applikationsserver aus-

! Anfragen der DatenManipulations-Sprache

2Anfragen der DatenDefinitions-Sprache
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gefiihrt.

Das Katalog-Manager-Modul verwaltet und puffert Metadaten, wie den Aufbau
von Relationen, Attributen, Indexstrukturen oder Sichten, und stellt diese dem
Compiler und Optimierer zur Verfiigung.

Die vom Optimierer erzeugten Operatorbaume werden vom Interpreter-Modul
ausgewertet. Die dabei berechneten Tupel werden einzeln durch die Knoten des
Operatorbaumes bis zu dessen Wurzel gereicht, wo das Ergebnis der Anfrage ge-
sammelt wird. Der Zugriff auf die Daten der Datenbank findet in den Blattern der
Operatorbaume statt und wird durch das B-Baum-Manager-Modul (BB-MAN)
realisiert. Der B-Baum-Manager stellt iiber eine tupelorientierte Zugriffsschnitt-
stelle Prafix-B*-Baume sowie ein Sortier-Modul fiir Relationen zur Verfiigung,
die als Préfix-B*-Baum oder sequentiell organisierte Datei vorliegen.

Unter dem B-Baum-Manager liegt das Segment-Manager-Modul (SEGMAN).
Dieses verwaltet Segmente als einen in Seiten unterteilten linearen Adrefiraum.
Relationen werden dabei vom B-Baum-Manager auf Segmente abgebildet, wobei
die Tupel der Relationen in den einzelnen Seiten der Segmente plaziert werden.
Der Segment-Manager bildet Segmente auf Dateien ab, fithrt die Cacheverwal-
tung sowie physische Ein- und Ausgaben durch und nimmt die Recovery vor.

Das unterste Modul (OSUTIL) kapselt die betriebssystemabhangigen Funktionen
des Datenbanksystems. Dies erleichtert die Portierung von TransBase auf andere
Betriebssysteme, da nur Anpassungen in diesem Modul vollzogen werden miissen.

Parallel zu dieser Modulhierarchie existieren noch das Sperrverwaltungsmodul
(LOCKMAN) zur Synchronisation parallel ablaufender Transaktionen sowie das
Shared-Memory-Manager-Modul (SHMMAN), das das Anlegen sowie den Zugriff

auf gemeinsamen Speicher verwaltet.

Zusétzlich zu diesen Programmodulen besitzt jeder Kernel-Prozef} seinen eigenen,
lokalen Speicherbereich, einen prozefilokalen Cache. Dieser hat eine fest vorgege-
ben Grofle und dient zur Pufferung der Daten des Katalog-Managers sowie als
Speicher fiir Zwischenergebnisse, die bei der Auswertung der Operatorbdume in
Sortierknoten entstehen.

2.2.2 Erste Schritte der Parallelisierung

Die ersten Versuche, ein paralleles Datenbanksystem zu implementieren ziel-
ten darauf ab, das sequentielle Datenbanksystem TransBase auf eine par-
allele Hardware zu portieren. Als Plattform hierfiir standen Shared-Disk-
Multiprozessorrechner ohne gemeinsamen Speicher vom Typ iPSC/860 und
iPSC/2 [Intel 89] zur Verfiigung. Letzterer besafl 32 Prozessoren, die alle mit
lokalem Arbeitsspeicher ausgestattet waren und durch ein schnelles Hypercube-
Netzwerk verbunden wurden. Als Betriebssystem existierte MMK (Multiprozes-
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sor Multitasking Kernel) [BemLud 90], bei dem Kommunikation zwischen Kom-
ponenten iiber Nachrichtenaustausch stattfindet. MMK ist ein Aufsatz auf das
Intel-Betriebssystem NX/2. Die wichtigste Anderung, die an TransBase vorge-
nommen werden muflte, um Anfragen auf verschiedenen Prozessoren einer Ma-
schine ohne gemeinsamen Speicher auszufithren, war die Implementierung einer
verteilten Cacheverwaltung. Die Portierung von TransBase auf die Multipro-
zessorrechner wurde vollzogen, allerdings zeigte sich diese portierte TransBase-
Version als sehr instabil und leistungsschwach, was im wesentlichen auf Hard-
und Software-Fehler der iPSC/2 zuriickzufiithren war.

Ein weiterer Ansatz zur Implementierung eines parallelen Datenbanksystems
war die Verwendung eines speichergekoppelten Parallelrechners, der ALLIANT
FX 2800. Mit diesem Modell wurde zum einen ein paralleles, externes Sortier-
verfahren fiir Mehrprozessorsysteme mit gemeinsamen Speicher [Menzel 91] un-
tersucht, und zum anderen eine Portierung von TransBase auf die ALLIANT
FX 2800 angegangen. Allerdings stellte sich die Portierung von TransBase auf
die ALLTIANT FX 2800 wegen unzureichender Software- und Hardwarewartung
(die Firma ALLIANT meldete Konkurs an) als zu kompliziert und zeitintensiv
heraus, so dafl dieser Ansatz nicht weiter verfolgt wurde.

Nach den schlechten Erfahrungen mit Parallelrechnern auf Basis von Spezial-
Hardware, fand ein Umstieg des Projektes auf ein Netz gewohnlicher Workstation-
Rechner statt. MMK wurde ebenfalls auf diese Umgebung portiert und hiefl dort
MMK/X. TransBase wurde auf MMK/X portiert. Dabei wurden isolierte Im-
plementierungen fiir parallel arbeitende Komponenten eines Datenbanksystems
erstellt [LisPaw 92]. Aber auch in dieser Systemkonfiguration gab es Probleme
mit dem proprietaren MMK/X, so dafl das Projekt schlieBlich komplett auf spe-
zielle, parallele Hardware und proprietire Systemumgebungen verzichtete. Die
Untersuchungen verschiedener Parallelitdtsformen beschriankten sich seitdem auf
die Parallelitat in den Software-Komponenten.

Als Umgebung fiir die Entwicklung eines Prototypen des parallelen Datenbank-
systems MIDAS wurden ab diesem Zeitpunkt Netze gewthnlicher Workstation-
Rechner und Workstation-Multiprozessorrechner auf dem Betriebssystem UNIX
verwendet. Ein wichtiges Ziel bei der Entwicklung war es unter anderem, einen
moglichst systemunabhingigen Prototypen zu entwickeln, was erfolgreich gelun-
gen ist. So kann MIDAS beispielsweise auch auf PCs mit dem Betriebssystem
Linux eingesetzt werden. Portierungen auf andere UNIX-Systeme als die der ver-
wendeten Sun-Rechner sollten ohne Probleme moglich sein.
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2.3 Das relationale, parallele Datenbanksystem

MIDAS

MIDAS ist ein Prototyp eines relationalen, parallelen Shared-Disk-Datenbank-
systems. Zielarchitektur fiir MIDAS ist ein Netz von Workstations. MIDAS be-
sitzt eine Client-Server-Architektur. Die Datenbankanwendungen (Applikatio-
nen) sind die Clients. Sie sind normale, sequentielle Programme, die iiber ei-
ne SQL-Schnittstelle auf das Datenbanksystem, den MIDAS-Server, zugreifen
und diesen mit Transaktionen beauftragen. Diese Schnittstelle ist die in Ab-
schnitt 2.2.1 erwédhnte TBX-Schnittstelle. Sie wurde unverédndert von TransBase
iibernommen, so daf} alle TransBase-Applikationen ohne Neuiibersetzung, nur
durch Binden mit der neuen MIDAS-TBX-Bibliothek, auf MIDAS portiert wer-
den koénnen. Eine MIDAS-Applikation kann auf jedem Rechner, der Zugriff auf
den MIDAS-Server besitzt, ausgefithrt werden. Sie muf} sich nicht auf einem der

Rechner des MIDAS-Servers befinden.

Als MIDAS-Server wird eine Menge von Prozessen, die auf verschiedenen Rech-
nern laufen, bezeichnet. Diese Rechner kénnen sowohl normale Einprozessorsy-
steme als auch Shared-Memory-Mehrprozessorsysteme sein. Der MIDAS-Server
bietet zum effizienten Zugriff auf die Daten der Datenbank eine SQL-Schnittstelle,
die TBX-Schnittstelle, an. Die Datenbank selbst ist auf Sekundarspeichermedien
(Festplatten) untergebracht, auf die der Zugriff durch ein vom Betriebssystem be-
reitgestelltes Dateisystem erfolgt. Fine schematische Darstellung der Architektur
von MIDAS findet sich in Abbildung 2.3.

Die Prozesse des MIDAS-Servers sind in zwei Klassen eingeteilt, die des Anfra-
gesystems und die des Ausfithrungssystems. Die Prozesse des Anfragesystems,
die Applikationsserver, sind jeweils einer Applikation exklusiv zugeordnet. Sie
sind zustindig fiir den Empfang der SQL-Anweisungen sowie deren Uberset-
zung, Optimierung, Parallelisierung und Scheduling. Als Frgebnis produzieren die
Applikationsserver Ausfiihrungsplane (QEPs, Query Execution Plan), die durch
die Prozesse der zweiten Schicht, des Ausfithrungssystems, ausgewertet werden.
Die Prozesse des Ausfithrungssystems sind zustandig fiir die Interpretation der
Ausfithrungspléne sowie die verteilte Cache- und Sperrverwaltung.

Die gewéhlte Prozefstruktur ermoglicht es, im MIDAS-Ausfithrungsmodell zwei
Parallelitdtsarten zu unterstiitzen.

e Inter-Transaktionsparallelitét:

Inter-Transaktionsparallelitdt wird durch die Verteilung ganzer Transaktio-
nen auf mehrere Applikationsserver auf verschiedenen Rechnern erreicht.
Jeder Applikationsserver arbeitet zusammen mit den ithm zugeordneten
Prozessen des Ausfithrungssystems echt parallel zu anderen Applikations-
servern auf anderen Rechnern. Die Parallelitdt ist damit nicht mehr auf
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Abbildung 2.3: MIDAS-Architektur

eine Pseudoparallelausfithrung auf einer Finprozessormaschine oder auf ei-
ne nur durch das Betriebssystem gesteuerte Parallelausfithrung auf einer
Multiprozessormaschine beschrankt.

o Intra-Transaktionsparallelitét:

Intra-Transaktionsparallelitat ist in MIDAS identisch mit Intra-Anfragepa-
rallelidt, da MIDAS keinen Mechanismus (beispielsweise parallele Konstruk-
te in der Anfragesprache) bietet, der Parallelitat zwischen den Anfragen
einer Transaktion erlaubt.

Intra-Transaktionsparallelitdt entsteht dadurch, dafl von einem Prozef} des
Anfragesystems der aus einer Anfrage erzeugte Ausfithrungsplan in eine
Menge von Teilplanen zerlegt wird. Diese Teilplane werden anschlieflend
parallel zueinander durch mehrere Prozesse des Ausfiihrungssystems, die
Interpreter, ausgewertet. Die Interpreter arbeiten gleichzeitig auf verschie-
denen Teilpldnen und reichen Frgebnisse einander weiter, wodurch Pipeline-
Parallelitdat entsteht. Zusatzlich kénnen einzelne Teilpldne auch repliziert
auf mehreren Prozessen bearbeitet werden; dadurch entsteht Datenpar-
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allelitdt. Auf diese Weise werden teure Operatoren parallel auf mehreren
Prozessoren ausgefithrt (Intra-Operator-Parallelitit). Die Produzenten und
Konsumenten arbeiten in dem so entstehenden Netz von einander zuarbei-
tenden Prozessen zur Evaluierung einer Anfrage asynchron.

Die MIDAS-Architektur entspricht dabei der Fiinf-Schichten Architektur fiir rela-
tionale Datenbanksysteme [Stonebraker 94, HarRah 99]. Die Applikationsserver
des Anfragesystems realisieren die Schicht des deklarativen Datenbankzugriffs.
Das Ausfithrungssystem umfafit die Schichten des navigierenden Datenbankzu-
griffs, des physischen Satzzugriffs und des Systempuffers. Die Externspeicherver-
waltung wird dem Dateisystem des zugrundeliegenden Betriebssystems iiberlas-
sen.

Neben der Unterscheidung der Prozesse des MIDAS-Servers in Anfrage- und Aus-
fiihrungssystem, lassen sich die Prozesse auch durch ihre Eigenschaft als statische
oder dynamische Systemkomponenten unterscheiden. Die statischen Komponen-
ten werden einmal beim Hochfahren des MIDAS-Servers gestartet und ihre An-
zahl bleibt wéhrend der Restlaufzeit des Servers konstant. Im Gegensatz dazu
ist die Anzahl der dynamischen Komponenten nicht konstant. Ihre Anzahl kann
bei Bedarf erhoht werden, um sich veranderten Lastbedingungen anpassen zu
kénnen. Die dynamischen Komponenten werden von den statischen Komponen-
ten in sogenannten Pools verwaltet. Werden wihrend der Laufzeit neue, dynami-
sche Komponenten benétigt, so werden diese aus dem Pool heraus vergeben. Sind
in den Pools keine freien Komponenten mehr vorhanden, so werden neue gestar-
tet. Dynamische Komponenten, die ihre Aufgaben erfiillt haben, werden wieder
in die Pools aufgenommen, anstatt sie zu beenden. Dadurch entstehen bei Neu-
anforderung dynamischer Komponenten deutlich geringere Zeitverzégerungen, da
selten teure Prozeflerzeugungen notwendig sind.

2.3.1 Das Anfragesystem

Aufgabe des Anfragesystems ist es, aus SQL-Anweisungen, die es von den An-
wendungen erhalt, Ausfithrungsplane zu generieren [ElKiLeSe 87, Mitschang 95].
Diese Ausfithrungsplane werden auf die Komponenten des Ausfithrungssystems
verteilt und dort ausgewertet. Die Frgebnisse dieser Auswertungen sendet das
Anfragesystem an die Anwendungen zuriick.

Die Applikationsserver bilden das MIDAS-Anfragesystem. Jeder Applikations-
server steht jeweils einer Anwendung exklusiv zur Verfiigung. Es wird demnach
jeder neuen Anwendung ein anderer Applikationsserver zugeordnet. Die Zahl der
im System benétigten Applikationsserver ist daher nicht konstant, und die Ap-
plikationsserver fallen somit unter die dynamischen Komponenten des Systems.
Sie werden, wie oben erwdhnt, in einem sogenannten Pool vom MIDAS-Server,
der in Abschnitt 2.3.3 néher beschrieben ist, verwaltet.



26 KAPITEL 2. DAS PARALLELE DATENBANKSYSTEM MIDAS

Jeder Applikationsserver iibernimmt fiir seine Anwendung die oben beschriebe-
nen Aufgaben des Empfangens von SQL-Anweisungen, deren Ubersetzung, Opti-
mierung, Parallelisierung sowie schlieilich die Koordination der Auswertung der
Anfrage durch die Komponenten des Ausfiithrungssystems.

RELMAN

- - — B B —
Applikations- 3181 3 |
= E 3 = lokaler |
Server 3 5 8 8 Cache |
Parallelisierer
Scheduler
N\ )

@D neueKomponente
erweiterte Komponente

Abbildung 2.4: Komponenten des Anfragesystems

Um diese Aufgaben erfiillen zu kénnen, ist der Applikationsserver in die acht
Module Kommunikations-Manager, Relationen-Manager, Compiler, Optimierer,
DDL-Manager, Katalog-Manager, Parallelisierer und Scheduler aufgeteilt. Diese
Unterteilung des Applikationsservers ist in Abbildung 2.4 dargestellt. Sie ist sehr
dahnlich der in Abschnitt 2.2.1 vorgestellten Strukturierung der oberen Schichten
des TransBase-Kernels, was sich aus der Entwicklung von MIDAS aus Trans-
Base ergab. Die Abbildung 2.4 zeigt zusétzlich die unverdndert von TransBase
iibernommenen, die erweiterten und die komplett neuen Komponenten. Nach der
Beschreibung der allgemeinen Funktionsweise der Module wird detaillierter auf
die veranderten und neuen Komponenten eingegangen.

Abbildung 2.5 stellt die Verarbeitung einer SQL-DML-Anfrage durch den Appli-
kationsserver dar. Nach einer Vorverarbeitung durch Parser und Scanner erzeugt
der Compiler aus einer DML-Anfrage unter Verwendung der durch den Katalog-
Manager verwalteten Systemtabellen einen sequentiellen Operatorbaum. Dieser
und alle im folgenden entstehenden Operatorbdume sind die interne Reprasenta-
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Abbildung 2.5: Funktionsweise des Applikationsservers

tionsform der SQL-Anfrage. Die Knoten dieser Operatorbdume werden als Ope-
ratoren bezeichnet und reprisentieren entweder mengenwertige Operationen der
relationalen Algebra oder die Verkniipfung skalarer Werte. Beispiele fiir men-
genwertige Operatoren sind beispielsweise Joins (Sort-Merge-Join, Nested-Loop-
Join, Hash-Join), Sortierungen, Projektion oder Selektion. Skalare Operatoren
sind unter anderem arithmetische oder boolsche Verkniipfungen.

Der sequentielle Operatorbaum wird anschlieBend vom Parallelisierer in einen
parallelen Ausfithrungsplan (PQEP) umgewandelt, der aus mehreren Teilplanen
besteht, die parallel ausgefithrt werden kénnen.

Die generierten Teilplane werden vom Scheduler auf verschiedene Interpreter des
Ausfithrungssystems verteilt und von diesen ausgewertet.
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2.3.2 Das Ausfiihrungssystem

Das Ausfithrungssystem besteht aus einem Cache/Lock-Server und jeweils einigen
Slaves und Interpretern pro Rechner.

Die Interpreter stellen die oberste Schicht des Ausfithrungssystems dar. Sie werten
die ihnen vom Applikationsserver zugesandten Teilplédne parallel zu anderen Inter-
pretern aus. Der Interpreter, der den Wurzelteilbaum des parallelen Ausfithrungs-
plans auswertet, kombiniert die Ergebnisse aller an der Auswertung beteiligten
Interpreter, und sendet das Gesamtergebnis an den Applikationsserver zuriick.

Abbildung 2.6 zeigt die Zuordnung der Module zu den einzelnen Prozessen des
Ausfithrungssystems. Der Interpreter beinhaltet dabei das Interpreter- sowie das
B-Baum-Manager-Modul aus TransBase.
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{INTERPRETER]]
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Cache/Lock

Server (creliz!
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—/

@D neue Komponente
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Abbildung 2.6: Komponenten des Ausfithrungssystems

Bei der Auswertung der Teilpldane generieren die Interpreter Seitenanforderungen
an die Pufferverwaltung. Alle Module der Pufferverwaltung befinden sich auch
im Interpreterprozef (siehe auch Abschnitt 3.2.1).

Zusétzlich zu den Interpretern existiert auf jedem Rechner ein Cache/Lock-Server
mit seinen Slaves. Die Cache/Lock-Server realisieren die Pufferverwaltung, den
Datenbankcache mit zugehoriger Sperrverwaltung und Kohérenzkontrolle. Weiter
steuern sie die Zugriffe auf den Hintergrundspeicher (Festplatten). Die Pufferver-
waltung stellt dabei den Interpreter-Modulen einen effizienten und ortstranspa-
renten Zugriff auf die Datenseiten zur Verfiigung.
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Auch die Interpreter-Prozesse beinhalten die Module der Pufferverwaltung, so daf}
sie alle lokalen Aufgaben der Pufferverwaltung selbst {ibernehmen kénnen. Die
Cache/Lock-Server dagegen dienen der Durchfithrung aller Aufgaben der Puffer-
verwaltung, die auf entfernten Rechnern entstehen. Auftrage an die Cache/Lock-
Server, die nicht sofort beantwortet werden kénnen, werden an einen seiner Slaves
weitergeleitet, um ein Blockieren des Cache/Lock-Servers zu verhindern.

Als statische Komponente verwaltet jeder Cache/Lock-Server einen Pool von Sla-
ves und Interpretern. Die Slaves und Interpreter stellen die dynamischen Kom-
ponenten des Ausfithrungssystems dar.

Die eigentliche Datenbank befindet sich auf dem Hintergrundspeicher (Festplat-
te), auf den mittels der vom Betriebssystem zur Verfiigung gestellten System-
routinen iiber ein Dateisystem zugegriffen wird. Da MIDAS als Shared-Disk-
Architektur konzipiert wurde, ist der Hintergrundspeicher von allen Rechnern
des MIDAS-Servers erreichbar. Dies ist tiber ein Network File System (NFS) rea-

lisiert.

2.3.3 Der MIDAS-Administrations-Server

Der MIDAS-Administrations-Server ist eine statische Komponente des MIDAS-
Servers. Fr besitzt ausschliefilich administrative Aufgaben. Dazu gehéren das An-
legen, Loéschen, Hoch- und Herunterfahren von Datenbanken. Beim Hochfahren
einer Datenbank startet er die statischen Komponenten des MIDAS-Servers, die
Cache/Lock-Server, auf den der Datenbank zugeordneten Rechnern des Systems.
Beim Herunterfahren einer Datenbank werden die Cache/Lock-Server sowie alle
Prozesse des Anfragesystems durch den MIDAS-Administrations-Server wieder
beendet.

Zusétzlich verwaltet der MIDAS-Administrations-Server die dynamischen Kom-
ponenten des Anfragesystems, die Applikationsserver. Bei jedem Aufbau einer
Verbindung zwischen einer MIDAS-Applikation und dem MIDAS-Server wird
zuerst der MIDAS-Administrations-Server angesprochen. Dieser verwaltet einen
Pool von Applikationsservern, die dem Anfragesystem zur Verfiigung stehen. Aus
diesem Pool wird ein freier Applikationsserver gewahlt. Dieser wird der sich an-
meldenden Applikation exklusiv zugeordnet. Sollte kein freier Applikationsserver
verfligbar sein, so wird vom MIDAS-Administrations-Server ein neuer gestartet
und dem Pool hinzugefiigt. Jede weitere Kommunikation der Applikation mit
dem MIDAS-Server, also insbesondere das Anmelden bei der Datenbank und das
Stellen von SQL-Anfragen, findet iiber diesen Applikationsserver statt.
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2.3.4 Kommunikation im MIDAS-Server

Im MIDAS-Server wird zur Kommunikation zwischen den Prozessen die Message-

Passing-Bibliothek PVM (Parallel Virtual Machine, [GBDJMS 94a]) verwendet,
die sich hierfiir als geeignet erwiesen hat [LisSchFri 94, BozFleZim 97].

Zu den Vorteilen von PVM zé&hlen die Unterstiitzung von Shared-Memory-
Bereichen in UNIX sowie die Moglichkeit, in MIDAS die Prozestruktur (UNIX
Prozesse) von TransBase weitgehend iibernehmen zu koénnen. Des weiteren rea-
lisiert PVM effiziente Kommunikation, ist mit geringem Aufwand in das System
integrierbar und weist eine hohe Portabilitat auf. PVM gestattet zusétzlich das
dynamische Starten von Prozessen zur Laufzeit, wodurch die Skalierbarkeit des
Systems und die verwendeten Proze-Pools unterstiitzt werden. Abschnitt 3.3
beschreibt die genaue Verwendung von PVM in MIDAS sowie verschiedene, auf
PVM bezogene Leistungsmessungen.

2.4 Die Komponenten von MIDAS

2.4.1 Katalogmanager

Der Katalogmanager verwaltet die Katalogdaten des Systems. Die Katalogdaten
enthalten Informationen tiber die im System vorhandenen Relationen, Attribu-
te, Sichten, Benutzer, Zugriffsrechte und Indexstrukturen. Diese sind in Form
von Systemrelationen im Datenbanksystem abgelegt und werden im Katalogma-
nager lokal gepuffert [ElKiLeSe 87, TransBaseS 88]. Der Katalogmanager wurde
unverdndert von TransBase iibernommen. AnschlieBend wurde die Menge der
Systemrelationen um Relationen erweitert, die Statistiken iiber die Daten in an-
deren Relationen und Metadaten zu benutzerdefinierten Funktionen enthalten

[Haas 98, Perathoner 98a, Jaedicke 99].

2.4.2 Compiler

DML-Anfragen werden vom Compiler-Modul in zwei Schritten in einen Ope-
ratorbaum {ibersetzt. Im ersten Schritt wird die Anfrage auf syntaktische und
semantische Korrektheit getestet und direkt in einen Operatorbaum iibersetzt,
ohne dabei Optimierungen vorzunehmen. Im zweiten Schritt werden zusatzliche
semantische Kontrollen auf dem Operatorbaum durchgefithrt und die Schemata
der im Operatorbaum erzeugten Zwischenergebnisse berechnet. DDL-Anfragen,
wie das Anlegen und Léschen von Relationen, Sichten oder Indexstrukturen, wer-
den direkt an den DDL-Manager weitergegeben und dort ausgefiihrt.

Der Anfrage-Compiler wurde von TransBase iibernommen. An ihm wurden
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Erweiterungen vorgenommen, um benutzerdefinierte Anfragen iibersetzen zu

konnen [Haas 98, Jaedicke 99].

2.4.3 Optimierer

Der Optimierer erhélt vom Compiler-Modul einen Operatorbaum, der einem Aus-
druck einer erweiterten, relationalen Algebra entspricht und die gestellte Anfrage
repréasentiert. Dieser Operatorbaum wird durch das Optimierer-Modul in einen
aquivalenten Baum transformiert, der eine effizientere Ausfithrung verspricht.

Es besteht die Alternative, den unverdndert von TransBase iibernommenen Op-
timierer oder den neu entwickelten Optimierer Model_M (Model _MIDAS) einzu-
setzen.

Wird der TransBase-Optimierer verwendet, so wird dieselbe Optimierung wie in
TransBase durchgefiihrt. Insbesondere werden dabei keine Techniken angewandt,
die eine spéitere Parallelisierung unterstiitzen.

Der neue Optimierer Model_M fiihrt nur noch wenige Schritte des alten Trans-
Base-Optimierers durch. Diese iiberfithren den Operatorbaum beispielsweise in
eine normalisierte Form, IN- und EXISTS-Unteranfragen werden in Joins umge-
wandelt und Selektionen und Projektionen werden soweit als méglich im Opera-
torbaum nach unten geschoben.

Im Unterschied zum TransBase-Optimierer trifft Model M auch Optimierungs-
entscheidungen im Hinblick auf eine nachfolgende Parallelisierung. So achtet Mo-
del_M z. B. darauf, moglichst keine links- oder rechts-tiefen Bdume zu erzeugen,
sondern stark verzweigte, buschige® Biume. Letztere haben die Eigenschaft, daf
sie ausgeglichen verzweigt sind und sich daher gut parallelisieren lassen. Gerade
diese Eigenschaft ist bei den vom TransBase-Compiler und -Optimierer erzeugten
Baumen nicht gegeben, da nur links-tiefe Baume erzeugt werden.

Fiir die Implementierung von Model_M wurde das Werkzeug Cascades [Graefe 95]
zur Entwicklung regel- und kostenbasierter Optimierer verwendet [Hilbig 98,

Krii-Bar 98, Nippl 00].

2.4.4 Parallelisierer

Der Parallelisierer TOPAZ wurde, wie der Optimierer Model _M, iiber Cascades
[Graefe 95] realisiert. Der Parallelisierer hat die Aufgabe, den optimierten sequen-
tiellen Operatorbaum in Teilbdume aufzuspalten, die parallel ausgefithrt werden
kénnen. Ziel der Parallelisierung ist, die Antwortzeit der Anfrage dadurch zu ver-

3Sogenannte “bushy trees”.
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ringern, daf} die Gesamtarbeit in kleinere Teilaufgaben aufgeteilt wird und diese
Teilaufgaben dann auf mehrere Prozessoren verteilt werden.

Die Parallelisierung wird dabei in mehrere Phasen unterteilt, um den Suchraum
fiir den optimalen Plan einzugrenzen. Die einzelnen Phasen fokussieren sich dabei
auf verschiedene Aspekte der Anfrageausfithrung. Sie fithren unter anderem Inter-
und Intra-Operator-Parallelitdt in Form von Pipeline- und Datenparallelitét ein.

Die Parallelisierung findet kostenbasiert statt. Dazu wurde ein Kostenmodell ent-
worfen, das die Ressourcen Rechenzeit, E/A-Kosten, Kommunikationskosten und
Speicherverbrauch mit einbezieht.

Als Ausgabe produziert der Parallelisierer einen parallelen, parametrisierten
Ausfiithrungsplan. Die Teilbdume in dem parallelen Plan sind durch Sexp- und
RECEIVE-Operatoren abgegrenzt. Uber diese findet bei der spiteren Ausfithrung
des Plans die Kommunikation zwischen den Interpretern statt. Die Parametrisie-
rung erlaubt nachtragliche Anpassungen des Plans zur Laufzeit. Zu Beginn der
Ausfithrung kénnen damit noch Gréfien wie der Parallelitdtsgrad des Plans oder
die Speicherzuteilung zu Operatoren, abhéngig vom momentanen Systemzustand,

getroffen werden [Fleischhauer 97, NipMit 98a, Nippl 00].

2.4.5 Scheduler

Aufgabe des Schedulers ist es, fiir Lastbalancierung im System zu sorgen. Dazu
werden von den Cache/Lock-Servern auf jedem Rechner Systemzustandsinfor-
mationen zur Verfiigung gestellt. Diese werden vom Scheduler verwendet, um
die parallelen Ausfiithrungsplane in Parallelitatsgrad und Ressourcenverbrauch
anzupassen, um dadurch eine gleichméfige Lastverteilung auf allen Rechnern
zu erzielen. Anschlieflend werden die einzelnen Teilplane vom Scheduler auf die
Interpreter des Ausfithrungssystems verteilt und dort zur Ausfithrung gebracht

[Perathoner 98b, Nippl 00].

2.4.6 Interpreter

Das Interpretermodul konnte komplett von TransBase ibernommen werden. Sei-
ne Aufgabe besteht darin, Ausfithrungsplane von Anfragen auszufithren. Dazu
gehéren SELECT- und UPDATE-Anfragen der DML sowie Kataloganfragen von
Compiler, Optimierer oder DDL-Modul. Der Interpreter arbeitet nach dem Open-
Next-Close-Prinzip, beginnend mit der Wurzel des ihm zugewiesenen Teilbaumes
(Top-Down). Die berechneten Ergebnisse werden Tupel fiir Tupel im Baum nach
oben gereicht, bis sie an der Wurzel entweder an andere Interpreter oder an den
Applikationsserver weitergeleitet werden.

Das Interpretermodul wurde fiir MIDAS um einige Operatoren erweitert. Dies
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sind der Hash-Join, der die Menge der verfiigharen Joins ergénzt. Bisher wa-
ren Nested-Loop- und Sort-Merge-Joins vorhanden. Weiter wurden der SEND-
und der RECEIVE-Operator eingefiihrt, die den Austausch von Zwischenergebnis-
sen zwischen Interpretern und somit Pipeline-Parallelitat ermoglichen. Schlief3-
lich gibt es noch neue Operatoren, die parallele Relationen-Scans durchfithren,
und den UbpTo-Operator, der benutzerdefinierte Tabellenoperatoren implemen-
tiert [ElKiLeSe 87, Fleischhauer 94, Brandmayer 97, Heupel 98, Jaedicke 99,
Nippl 00].

2.4.7 Pufferverwaltung
2.4.7.1 Ortstransparente Cacheverwaltung

MIDAS verfiigt als Shared-Disk-Datenbanksystem iiber einen eigenen Pufferbe-
reich auf jedem Rechner, der als rechnerlokaler Cache verwendet wird. Dieser
Pufferbereich ist als Shared-Memory-Region implementiert und wird von den lo-
kalen Cache/Lock-Servern angelegt. Er beinhaltet die Datenstrukturen und Sei-
tenrahmen der Pufferverwaltung. Alle Komponenten des Ausfithrungssystems auf
diesem Rechner haben darauf Zugriff.

Die Cache/Lock-Server dienen der Durchfithrung aller Aufgaben der Pufferver-
waltung, die auf entfernten Rechnern entstehen. Um Blockierungen zu vermeiden,
werden alle Auftrage an die Cache/Lock-Server, die nicht sofort beantwortet wer-
den koénnen, an einen lokalen Slave weitergeleitet. Alle lokalen Anfragen an die
Pufferverwaltung werden von den Interpreter-Prozessen selbst beantwortet. Die
Interpreter-Prozesse besitzen dazu ebenfalls die Module der Pufferverwaltung, so
daB sie die lokalen Aufgaben der Pufferverwaltung iibernehmen kénnen. Dadurch
wird lokale Kommunikation eingespart (siehe Abschnitt 3.2.1).

Jede Datenseite wird zur Bearbeitung von der Festplatte in den lokalen Cache des
Rechners geladen (vertikale Replikation). Dabei kann aufgrund der Parallelverar-
beitung im System dieselbe Seite zur gleichen Zeit bei mehreren Rechnern in ver-
schiedenen, zum Teil veralteten Versionen geladen sein (horizontale Replikation).
Es muf} jedoch sichergestellt werden, dafl jede Transaktion nur auf giiltige, d. h.
die jlingsten, transaktionskonsistenten Seitenversionen zugreift. Die Verwaltung
und Erkennung giiltiger oder veralteter Seiten wird von der Kohéarenzkontrolle

durchgefiihrt.

Im sequentiellen Datenbanksystem TransBase mufite die Pufferverwaltung nur
Datenbankseiten auf einem Rechner in einem lokalen Cache bereitstellen. Auf
Aspekte der Verteilung brauchte keinerlei Riicksicht genommen zu werden. Somit
mufte diese Komponente fiir MIDAS fast komplett neu geschrieben werden.

In der Dissertation von Andreas Listl [Listl 96] wurde zur Realisierung der Puf-
ferverwaltung eine Architektur namens VDBC (Virtueller DatenBank-Cache) fiir
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einen ortstransparenten Datenbankcache vorgeschlagen. Der VDBC stellt einen
virtuellen Cache dar, der die lokalen Cachebereiche aller Rechner umfafit und den
Interpretermodulen auf jedem Rechner erlaubt, auf die Seiten im Cache zuzugrei-
fen, ohne zu wissen, wo sich diese Seiten physisch befinden (siehe Abbildung 2.7).
Die angefragten Seiten werden gegebenenfalls durch die Pufferverwaltung auf die
Rechner transferiert, auf denen sie benotigt werden.
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Abbildung 2.7: Virtueller DatenBank-Cache — VDBC
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Ein wesentlicher Punkt der in [Listl 96] vorgeschlagenen Architektur ist die
Moglichkeit, die Cachekohédrenz auf einer feineren Granularitédt als der Seite zu
gewahrleisten. Jede Datenbankseite wird in eine Anzahl von Subseiten fester
Lénge unterteilt. Die Kohérenzkontrolle erfolgt dann auf der Ebene der Sub-
seiten [Listl 94a, Listl 94b, BozLis 95, Listl 96, BozLis 97]. Daraus ergeben sich
folgende Vorteile:

e Das fiir die Protokolle zur Kohérenz notwendige Nachrichtenvolumen wird
reduziert, da oft Subseiten statt Seiten ausgetauscht werden.

o Die Moglichkeit, ein feineres, subseitenbasiertes Sperrverfahren einzusetzen,
das sich ohne zuséatzlichen Aufwand mit der Koharenzkontrolle kombinieren

laBt.

Die in [Listl 96] beschriebenen Algorithmen fithren den Begriff des Besitzers
von Seiten und Subseiten ein. Der Besitzer ist sowohl fiir die horizontale Pro-
pagierung der giiltigen Objektversion zwischen den beteiligten Rechnerknoten
als auch fiir die vertikale Propagierung zu den Festplatten verantwortlich. Das
Besitzrecht fiir die Objekte der physischen Datenbasis wird unter den beteilig-
ten Knoten dynamisch verteilt und kann an Hand von Verdrédngungen migrieren.
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Fiir die Behandlung von Pufferinvalidierungen wurde in [List] 96] ein Multicast-
Invalidierungsverfahren vorgeschlagen. Bei diesem Verfahren werden im Rahmen
des Commits einer Anderungstransaktion Invalidierungsnachrichten an alle Kno-
ten geschickt, die eine Kopie der gednderten Seiten besitzen. Die Empfanger in-
validieren ihre Seitenkopien und benachrichtigen den Rechner, der das Commit
koordiniert, der dann die Freigabe der Sperren veranlassen kann. Diese Multicast-
Invalidierung verursacht eine sehr hohe Anzahl an Nachrichten, die mit steigender
Anzahl von Rechnern und damit Seitenkopien wéchst.

Die entstehenden Kommunikationskosten wéhrend der Commit-Phase kénnen
deutlich verringert werden, indem die Invalidierung in Kombination mit der
Sperrvergabe erfolgt. Diese Methode wird als On-Request-Invalidierungsver-
fahren bezeichnet [Rahm 91, Rahm 94]. Messungen mit dem Simulationspro-
gramm DBSIM [Bozas 98] haben gezeigt, dai damit eine deutliche Durchsatz-
steigerung erzielt werden kann. Deshalb wurde in MIDAS ein On-Request-
Invalidierungsverfahren implementiert. Die gleichen Simulationen haben weiter-
hin gezeigt, daB eine dynamische Verteilung des Besitzrechtes nur bei bestimmten
Transaktionslasten einen Gewinn gegeniiber einer statischen Verteilung garan-
tiert. Da die Implementierung fiir die statische Verteilung wesentlich einfacher
ist, wurde in MIDAS eine statische Verteilung des Besitzrechtes gewéhlt.

Die Besitzrechtsverteilung entspricht gleichzeitig der statischen Verteilung der
Sperrautoritdt. Dies bedeutet, dafl jeder Knoten gleichzeitig auch Besitzer einer
Seite ist, fiir die er die Sperrautoritit besitzt. Dieses Verfahren erméglicht das Zu-
sammenlegen von Nachrichten der Koharenzkontrolle und der Sperrverwaltung,
wodurch das Nachrichtenvolumen und somit die Netzlast weiter reduziert werden

kann [Bozas 98].

2.4.7.2 Synchronisation und Sperrverwaltung

Der MIDAS Lock-Manager realisiert ein hierarchisches RX-Sperrprotokoll. Er
wurde komplett neu entwickelt. Die Sperrautoritdt wird statisch vergeben. Die
Verteilung der Zustandigkeit erfolgt mit der gleichen Hashfunktion, die bei der
Verteilung des Besitzrechts einer Seite verwendet wird, um, wie im vorigen Ab-
schnitt beschrieben, die Anzahl zu versendender Nachrichten zu reduzieren. Es
werden Seiten und Subseiten als Sperrgranulate angeboten. Die Entscheidung,
welches Sperrgranulat verwendet wird, wird momentan intern vom Lock-Manager
getroffen. An Hand eines Schalters ist es moglich, fiir jede Transaktion zu bestim-
men, auf welcher Ebene sie Sperren anfordert. Deeskalierungen und Eskalierungen
von Sperren sind nicht implementiert [Mariucci 97, Bozas 98].
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2.4.8 Ein- und Ausgabe

TransBase verwendet zur physischen Speicherung der Daten pro Datenbank je-
weils nur eine Festplatte. Dabei bildet die Pufferverwaltung jedes Segment, das
einer Relation entspricht, auf eine Datei im Dateisystem ab?.

Bei einem parallelen Datenbanksystem wie MIDAS wird die Verwendung einer
einzigen Festplatte bei den ohnehin schon sehr teuren Plattenoperationen sehr
schnell zum Engpafl im System. Deshalb erwies es sich als notwendig, an dieser
Stelle eine Unterstiitzung fiir die Verwendung mehrerer Festplatten pro Daten-
bank bereitzustellen.

Als weiterer Nachteil erwies es sich, dafl es bei der Verwendung einer einzigen
Festplatte schwer ist, eine symmetrische Architektur beziiglich der Plattenzugrif-
fe zu schaffen. MIDAS, das als Shared-Disk-System konzipiert ist, geht somit
davon aus, dafl alle beteiligten Rechnerknoten Zugriff auf alle Platten haben.
MIDAS nutzt das vom Betriebssystem zur Verfiigung gestellte NFS, um diesen
Zugriff zu gewihrleisten®. Allerdings entsteht bei der Verwendung einer einzigen
Festplatte sofort eine Asymmetrie in der Architektur, da der Rechnerknoten, an
dem die Festplatte lokal angeschlossen ist, immer deutliche Zugriffsgeschwindig-
keitsvorteile gegeniiber den anderen Rechnern besitzt.

Beide Nachteile wurden durch eine Verteilung der Datenbanksegmentdateien auf
mehrere Festplatten aufgehoben [Pries 97]. Bei der Konfiguration der Datenbank
konnen mehrere Festplatten (z.B. eine pro teilnehmendem Rechnerknoten) an-
gegeben werden, auf die die Seiten eines Segments momentan nach einer einfa-
chen Round-Robin-Strategie verteilt werden (siehe auch Abschnitt 3.5.1). Damit
kénnen zum einen beliebig viele Festplatten die Datenbank aufnehmen, zum an-
deren haben alle Rechner, bei symmetrischer Verteilung der Daten, gleiche Zu-
griffscharakteristika auf die Daten.

Durch diese Erweiterung der E/A-Schicht konnten, wie in Abschnitt 3.5.1.2 ge-
zeigt wird, je nach Transaktionstyp zum Teil deutliche Leistungsverbesserungen
erzielt werden.

2.4.9 Kommunikationssegmente

Durch die Verteilung der Teilpléne eines parallelen Ausfithrungsplans auf mehrere
Interpreter wurde es notwendig, einen Kommunikationsmechanismus zu imple-

4Wie diese Abbildung in MIDAS in Kombination mit Seiten und Subseiten realisiert wurde
wird in Abschnitt 3.1 beschrieben.

®Durch die Verwendung von NFS entstehen weitere Nachteile im System. Diese sind in den

Abschnitten 3.5.2 und 3.5.3 beschrieben.
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mentieren, der den Interpretern den Austausch von Zwischenergebnissen erlaubt.

Dazu wurde erstmals in [Usner 94, LiPaReBoLe 95] vorgeschlagen, diese Kom-
munikation {iber Segmente der Pufferverwaltung zu realisieren.

Nach Analyse des derzeit vorhandenen Systems wurde in Zusammenarbeit mit
Giannis Bozas iiber die Implementierung der Kommunikation zwischen Interpre-
tern entschieden. Als Alternative zur Kommunikation {iber Segmente stand die
Realisierung von direkten Kommunikationsverbindungen tiber PVM zwischen den
Interpretern zur Diskussion. Es wurde entschieden, die Kommunikation iiber spe-
zielle Segmente der Pufferverwaltung stattfinden zu lassen.

Diese Kommunikationssegmente stellen spezielle, temporire Relationen der Puf-
ferverwaltung dar und kénnen von den Interpretern wie andere Segmente behan-
delt werden. Der Zugriff auf Kommunikationssegmente kann identisch zum Zu-
griff auf andere Segmente der Pufferverwaltung erfolgen. Dadurch ergab sich der
Vorteil, daf} keine neue Schnittstelle im Interpretermodul fiir Kommunikations-
verbindungen zu schaffen war. Weiter kann sich dieser Kommunikationsmecha-
nismus, wenn er in der Pufferverwaltung realisiert wird, auf zahlreiche Verfahren
der Pufferverwaltung, wie den Seitenaustausch zwischen Rechnern, abstiitzen.
SchlieBllich besteht in der Pufferverwaltung eine einfache Moglichkeit, tiber die
E/A-Schnittstelle die {iber die Kommunikationssegmente ausgetauschten Zwi-
schenergebnisse auf Festplatte zu materialisieren. Dies kann im Rahmen der Par-
allelisierung beim Austausch grofler Zwischenergebnisse genutzt werden, wenn die
Zwischenergebnisse nicht im Puffer Platz finden und der Produzent nicht war-
ten soll, oder fiir den Fall, dafl diese Zwischenergebnisse mehrfach gelesen werden
sollen. Gleichzeitig ist im Rahmen der Fehlertoleranz die Méglichkeit der Materia-
lisierung von Zwischenergebnissen von entscheidender Bedeutung beim Neustart
fehlerhafter Transaktionen, wie in den Kapiteln 5.7 und 6 tiber das FPT-Modell,

ein Modell zur Fehlerbehandlung in parallelen Transaktionen, gezeigt wird.

Zusammen mit der Entscheidung fiir die Kommunikationssegmente wurden deren
Funktionalitdt und deren Parameter festgelegt.

Zu diesen Parametern gehoren die Wahl

o der Koordination des Datenaustauschs. Es sollte moglich sein, die beim
Produzent anfallenden Daten an den Konsumenten weiterzuleiten, wenn
jeweils eine Subseite, Seite oder ein ganzes Segment vollstandig beschrieben
wurde.

o der Kommunikationsform. Dabei wird bestimmt, ob die produzierten Da-
ten vom Produzenten automatisch an den Konsumenten gesendet werden
sollen, oder ob dieser jede Dateneinheit anfordern muf.

o der Persistenz der Daten. Es sollte moglich sein, die transferierten Daten nur
einmal zu lesen (READONCE). Einmal gelesene Daten kénnen dann sofort
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verworfen werden, ohne weiteren Speicherplatz zu belegen.

o der Verdriangungsstrategie. Uberschreitet ein Konsument das ihm zugewie-
sene Speicherkontingent, so bestehen folgende Alternativen:

— Der Produzent wird angehalten, bis erneut Daten zum Konsumenten
transferiert werden, Seiten werden nicht verdrangt (WarIT).

— Vom Produzenten bereits produzierte Seiten werden auf Festplatte
ausgelagert. Die neuesten Seiten werden zuerst ausgelagert, da die
dltesten Seiten zuerst vom Konsumenten gelesen werden. Dabei kann
entschieden werden, ob dies auf die lokale Festplatte des Produzenten,
die des Konsumenten oder auf alle Festplatten des Systems geschieht
(WRITEOUT).

— Die Seite wird der normalen LRU-Verdrangungsstrategie der Puffer-
verwaltung unterworfen (NoBuUF). Die Beschrankung durch das Spei-
cherkontingent wird dadurch aufgehoben. Der gesamte Cache kann
genutzt werden, wobei allerdings die Konkurrenz durch parallele An-
fragen zu beachten ist wie auch der Umstand, dal bei der LRU-
Verdriangung die dltesten Seiten zuerst verdrangt werden, obwohl diese
zuerst vom Konsumenten gelesen werden.

Nach der vorgenommenen Spezifikation wurde in [Brandmayer 97] in Zusammen-
arbeit mit Clara Nippl die Implementierung der Kommunikationssegmente vor-
genommen.

Zusétzlich wurde die Menge der Operatoren um den SEND- und den RECEIVE-
Operator erweitert. Diese bilden die Schnittstelle des Interpretermoduls zu den
Kommunikationssegmenten. Das Schreiben beziehungsweise das Lesen der Kom-
munikationssegmente durch die Operatoren unterscheidet sich dabei fiir diese
Operatoren nicht vom Zugriff auf andere Segmenttypen, da der Zugriff auf die
Kommunikationssegmente tiber dieselbe, seitenorientierte Schnittstelle der Puf-
ferverwaltung abgewickelt wird.

Mit Hilfe der Kommunikationssegmente lassen sich m:n-Kommunikationsver-
bindungen zwischen Interpretern realisieren. Dabei werden m % n Kommunika-
tionssegmente zu einem Kommunikationskanal zusammengefafit, iiber den sich
fiir die Parallelverarbeitung wichtige Kommunikationsformen wie Pipelining,
Replikation, Partitionierung, Mischen und Repartionierung realisieren lassen

[Nippl 00, Graefe 90] (vergleiche auch Abschnitt 6.1.2).

Uber die Kommunikationssegmente wird in MIDAS Intra-Transaktionsparalle-
litdt ermoglicht. Diese kann sowohl in Form von Inter- als auch in Form von
Intra-Operator-Parallelitat eingesetzt werden [Brandmayer 97, Fleischhauer 97,

Nippl 00].
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Beim FEinsatz der Wair-Strategie kann es in der Parallelverarbeitung zu zykli-
schen Wartesituationen und damit zu Verklemmungen kommen [NipMit 98b].
Diese kénnen iiber praventiven Verzicht einiger Wair-Einstellungen vermieden
werden. Als Alternative dazu kénnte im Verklemmungsfall zur Laufzeit die Wait-
Einstellung aufgehoben werden.

Weitere Arbeiten [NipZimMit 99, Nippl 00] haben gezeigt, wie die Kommuni-
kationssegmente und deren Parameter am besten eingesetzt werden (siehe auch

Abschnitt 3.4).

2.5 Wiederverwendung von Software

Wie schon in den obigen Abschnitten erwéhnt, wurden bei der Entwicklung der
MIDAS-Komponenten grofle Teile des Codes des sequentiellen Datenbanksystems
TransBase als Codebasis iibernommen.

Dieses Vorgehen war einer der grundlegenden Entwicklungsansétze bei der Im-
plementierung des Datenbankprototypen MIDAS. Durch einen méglichst hohen
Wiederverwendungsanteil von Software sollte moglichst schnell ein funktionie-
render Datenbankprototyp entwickelt werden [LiPaReBole 95, BJLMRZ 96a,
BJLMRYZ 96b, SpeZimCla 97]. Durch schrittweises Erweitern, Erganzen und Um-
strukturieren des Quellcodes wurde MIDAS um die verschiedenen Moglichkeiten
der Parallelverarbeitung erweitert.

Zeilen C-Code
Modul TransBase (MIDAS) | unverdndert | angepafit | nicht benutzt
Anfragesystem 47000  (110000) 81 % 7% 12 %
Interpreter 15000 (30000) 95 % 0% 5%
Cache/Lock-Server 18000 (60000) 20 % 2% 8 %
alle Komponenten 90000  (200000) 5 % 5% 20 %

Tabelle 2.1: Wiederverwendung der TransBase-Quellen

Die als Codebasis dienende sequentielle TransBase-Version 3.3 hat einen Codeum-
fang von ca. 90000 Zeilen C-Code. Um die genaue Menge der wiederverwendeten
Codeteile zu zeigen, wurde die Tabelle 2.1 erstellt. In dieser Tabelle wird in je-
der Zeile eine Teilkomponente (Modul) des Gesamtsystems beschrieben. Die erste
Spalte gibt die Groe des jeweiligen Moduls in TransBase an. In Klammern sind
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noch zusétzlich die momentanen Gréflen der entsprechenden Module in MIDAS
vermerkt. Die weiteren Spalten geben die Prozentsétze an, in denen die Original-
TransBase-Quellen in MIDAS wiederverwendet werden. Unterschieden wird dabei
in Codeteile, die unverdndert benutzt, Teile, die an MIDAS angepafit und Teile,
die nicht wieder benutzt werden konnten.

Besonders erwahnenswert hierbei sind die hohen Prozentsitze in Anfragesystem
und Interpreter, die wiederverwendet werden konnten. Bei beiden Komponen-
ten muflten fast ausschlielich Erweiterungen wie Kommunikationsmechanismen
(PVM) zwischen den Komponenten erginzt werden. Eine grundlegende Umstruk-
turierung der Funktionsweisen war nicht notwendig. Die Tatsache, dafl beide
Komponenten in MIDAS deutlich grofler als in TransBase sind, liegt daran, daf
beim Applikationsserver neue Module, wie Optimierer (17000), Parallelisierer
(32000) oder Scheduler (2000), und beim Interpreter neue Operatoren (insge-
samt 10000 Zeilen durch Hash-Join, parallele Relationen-Scans, SEND, RECEIVE
und UpTo) hinzugefiigt wurden.

Auf der Ebene der Cache- und Sperrverwaltung fiel der Wiederverwendungsanteil
gering aus. Dies war allerdings zu erwarten, da auf diesen Ebenen eine verteilte
Puffer- und Sperrverwaltung implementiert werden mufite, die in einer solchen
Form in TransBase nicht vorhanden ist.

Wie sich aus der Tabelle 2.1 erschlieflen 148t, wurden bei der Implementierung
des Prototypen 128000 Zeilen Code neu entwickelt®, 67500 Zeilen unverindert
und 4500 verdndert von TransBase iibernommen.

Insgesamt lief} sich feststellen, daf} die TransBase-Quellen als Basisgeriist gut ver-
wendbar waren, und daf} der auf Wiederverwendung basierende Entwicklungsan-
satz erfolgreich war und sehr schnell zu einen laufféhigen Basissystem gefiihrt
hat.

2.6 Portierbarkeit von Anwendungen

In MIDAS wurde neben der Wiederverwendung von TransBase-Software zusétz-
lich darauf Wert gelegt, alte TransBase-Anwendungen auch auf MIDAS ausfithren
zu kénnen. Dazu waren zwei Mafinahmen erforderlich.

Zum ersten wurde die Schnittstelle fiir die Anwendungsprogramme (TBX) un-
verdndert von TransBase iibernommen, so daf alle TransBase-Anwendungen ohne
Neuiibersetzung, nur durch Binden mit der neuen MIDAS-TBX-Bibliothek, auf
MIDAS portiert werden kénnen.

Dies ergibt sich aus dem Umfang des Codes von MIDAS minus 75 % +5 % des TransBase-
Codes, die unverdndert beziehungsweise angepafit wiederverwendet wurden.

200000 — (67500 + 4500) = 128000.
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Auf diese Weise konnten TransBase-Anwendungen wie tbi, ufi [TransBaseS 88,

TransBaseR 88] oder zufi erfolgreich auf MIDAS portiert werden.

Zum zweiten wurde die Pufferverwaltung so konzipiert, dafl die von TransBase-
Anwendungen erzeugten Datenbanken mit sehr geringem Aufwand in Datenban-
ken fiir MIDAS konvertiert werden koénnen (siehe Abschnitt 3.1).

Somit konnten auch Anwendungen, die eigene Datenbanken besitzen, portiert
werden. Als Beispiel fiir eine solche Anwendung dient OMNIS/Myriad, ein System
zur Verwaltung von Multimedia-Dokumenten in Bibliotheken und im Biiro. Es
ist auf einem Netz von Workstations als Client-Server Architektur realisiert und
unterstiitzt die Archivierung, die Volltext-Recherche und die Ausleihe von Do-
kumenten [ClaVogWie 95, Bayer 95, CJMNRZ 97]. OMNIS wurde in [Schult 97]
erfolgreich auf MIDAS portiert.

2.7 Werkzeuge

Im Rahmen einer Diplomarbeit [Pries 97] wurde ein umfangreiches Tracingsy-
stem in MIDAS integriert, mit dem die meisten der in dieser Arbeit aufgefithrten
MeBergebnisse ermittelt wurden. Dieses System erlaubt eine genauere Analyse der
verwendeten Algorithmen und der internen Ablaufe. Es umfafit Lastgeneratoren,
eine Bibliothek mit Funktionen zum Messen von Ereignissen, die in MIDAS an
vielen Stellen integriert wurde, sowie Auswertungsprogramme fiir die angefalle-
nen Daten.

Aufbauend auf die vom Tracingsystem generierten Daten, konnte eine Visuali-
sierung von zeitlichen Abldufen im System vorgenommen werden. Diese Abldufe
umfassen unter anderem Transaktions- und Interpreterlaufzeiten, Festplatten-
zugriffe, Cachetrefferraten und Cacheinhalte. Dazu wurde das in [Fehr 97] ent-
wickelte Visualisierungswerkzeug fiir DBSIM [Bozas 98] auf MIDAS portiert
[Tschaffler 98]. Zusétzlich zur Portierung der graphischen Oberfliche und der
Funktionalitédtserweiterung um Aspekte wie Intra-Transaktionsparallelitat, die
in DBSIM nicht analysiert werden, wurde auch eine Reihe von Statistiken ange-
fertigt (z. B. Nachrichten- oder Festplattenzugriffsstatistiken), welche auch dazu
dienten, das Verhalten von MIDAS zu evaluieren (siehe Meflergebnisse in Ab-
schnitt 3.5 und Kapitel 4).

SchlieBlich wurde noch ein Werkzeug zur parallelen Ubersetzung der MIDAS-
Quellen entworfen, um so die Entwicklungszeiten des Systems verkiirzen zu
kénnen.
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2.8 Zusammenfassung

Dieses Kapitel stellte das relationale, parallele Datenbanksystem MIDAS vor. Es
wurde eine Ubersicht iiber die Komponenten des Systems prasentiert und viele
an der Entwicklungen des Systems beteiligten Arbeiten aufgefiihrt.

Der Ubergang von TransBase zu MIDAS konnte erfolgreich vollzogen werden.
Grofle Teile des TransBase-Systems konnten in MIDAS wiederverwendet wer-
den und halfen bei der schnellen Entwicklung eines funktionstiichtigen Systems.
MIDAS stellt sich inzwischen als tiberzeugender Datenbankprototyp vor, mit dem
es moglich ist, reale Anwendungen, wie z. B. das OMNIS System oder Data-
Warehouse-Szenarien, auf MIDAS zu portieren und zu parallelisieren.



Kapitel 3

Implementierungsaspekte des
Ausfithrungssystems

In der Praxis ist es wichtig festzustellen, wie die vorgeschlagenen und in MIDAS
umgesetzten Konzepte das System beeinflussen. So wurden beispielsweise Me-
chanismen zur Synchronisation auf Datenstrukturen von TransBase iibernommen
und es entstanden neue Aspekte wie die zu entwickelnden Kommunikationsme-
chanismen oder die Verteilung des Systems auf mehrere Rechner, deren effiziente
Implementierung entscheidend fiir die Giite des Laufzeitsystems ist.

In diesem Kapitel werden die interessantesten Aspekte der Implementierung des
Ausfithrungssystems vorgestellt und gezeigt, welchen Einflu} sie auf die Lei-

stungsfahigkeit von MIDAS haben.

In Abschnitt 3.1 wird dargestellt, wie die einfache Portierung alter TransBase-
Anwendungen und -Datenbanken durch das Design des Ausfithrungssystems un-
terstiitzt wird. Abschnitt 3.2 beschreibt die Architektur des Ausfiihrungssystems
und wie durch Synchronisationsverfahren die Parallelitat beeinflufit wird. Danach
folgen in Abschnitt 3.3 und 3.4 Analysen der im Ausfiihrungssystem vorkom-
menden Kommunikationsmechanismen, der Nachrichtenbibliothek PVM und der
Kommunikationssegmente.

Die verwendeten Datenverteilungen auf Festplatte und die Probleme, die durch
Caching des Betriebssystems entstehen, werden in Abschnitt 3.5 dargestellt.

SchlieBllich werden in Abschnitt 3.6 der verwendete Algorithmus zur Kohérenz-

kontrolle und die Synchronisation beschrieben. Abschnitt 3.7 stellt eine dynami-
sche Verteilung von Cacherahmen vor.

43
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3.1 Portierbarkeit — Entwicklung von Trans-
Base zu MIDAS

Bei der Entwicklung von TransBase zu MIDAS wurden viele Codeteile un-
verdndert iibernommen, um schnell zu einem funktionstiichtigen Prototypen zu
gelangen (siehe Abschnitt 2.5). Des weiteren sollte MIDAS kompatibel zu Trans-
Base sein, d.h. Anwendungen, die fiir TransBase programmiert wurden, sollten
mit geringem Aufwand auch mit MIDAS als Datenbanksystem verwendet werden

konnen (siehe Abschnitt 2.6).

Um diese Kompatibilitiat zu gewahrleisten wurde MIDAS so konzipiert, dafl die
Applikationen leicht portiert und auch die von ihnen verwendeten Datenbanken
nach MIDAS transferiert werden kénnen.

Die Portierbarkeit der Anwendungen wurde dadurch erzielt, daB die Schnitt-
stelle der Programmbibliothek fiir die Anwendungen identisch iibernommen wur-
de (TBX-Schnittstelle, vergleiche Abschnitt 2.3). Alle TransBase-Anwendungen
kénnen somit ohne Neuiibersetzung, nur durch Binden mit der neuen MIDAS-

Bibliothek auf MIDAS portiert werden.

Die zweite zu l6sende Aufgabe war die Portierung der Datenbanken der Trans-
Base-Anwendungen. In MIDAS sollte das in [List]l 96] vorgestellte Konzept der
Subseiten implementiert werden. Dabei werden die Seiten der Pufferverwaltung
in Subseiten gleicher und fester Lange unterteilt. Diese Subseiten werden als die
Einheiten der Konsistenzkontrolle verwendet. Ziel dieses Konzeptes ist es zum
einen, eine einfache Konsistenzkontrolle durch Verwendung von Sperren auf Ob-
jekten fester GroBe! zu erhalten. Zum anderen soll die Anzahl der Sperrkonflikte
reduziert werden, indem ein kleineres Granulat als eine ganze Seite zur Synchro-
nisation verwendet wird. Um E/A-Kosten zu sparen, findet die Ein- und Ausgabe
weiterhin auf grofien Einheiten, den Seiten, statt (siehe Abschnitt 2.4.7.1).

Damit werden an der oberen Schnittstelle der Pufferverwaltung zu den Interpre-
tern Subseiten als kleinste adressierbare Einheiten zur Verfiigung gestellt, wo-
hingegen von der E/A-Komponente und in der Pufferverwaltung? zwischen den
Rechnern ganze Seiten transferiert werden.

Bei TransBase werden an den Schnittstellen der Pufferverwaltung zum Interpre-
ter beziehungsweise zur E/A-Komponente identische Einheiten ausgetauscht. Die
Pufferverwaltung wurde komplett neu entwickelt, so dal dort die Algorithmen
entsprechend fiir Seiten und Subseiten ausgelegt werden konnten. Da aber so-
wohl die Interpreter als auch die verwendeten Datenbanken moglichst unverandert

'In diesem Fall sind es Subseitenperren fester Gréfle, im Gegensatz zu Tupelsperren, die
verschiedene grofie Objekte (Tupel) sperren.

2In der Pufferverwaltung werden in manchen Situationen auch Subseiten versendet.
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iibernommen werden sollten, mufite hierfiir eine Losung gefunden werden.

Seitenkopf logische Aufteilung eines Segments in MIDAS-Seiten

I I

_— RNt @

N

MIDAS-Seite
MIDAS-Seite

(TransBase-Seite)
mit 4 Subseiten

Abbildung 3.1: Aufbau eines Segments

Dazu wurden die Segmente der Pufferverwaltung in MIDAS-Seiten unterteilt, die
wiederum aus mehreren Subseiten bestehen. Die Subseiten entsprechen den von
TransBase iibernommenen Seiten. Sie kénnen somit, ohne Verdnderungen am In-
terpreter vornehmen zu miissen, an diesen weitergegeben werden. Die Subseiten
enthalten damit den bei TransBase-Seiten iiblichen Seitenkopf, in dem Verwal-
tungsinformationen wie die Segment- und Seitennummer enthalten sind.

Um auch die Struktur der auf Festplatte gespeicherten TransBase-Segmente bei-
behalten zu koénnen, wurden die MIDAS-Seiten als Folge der im TransBase-
Segment direkt aufeinanderfolgenden TransBase-Seiten festgelegt. MIDAS-Seiten
diirfen keinen Seitenkopf enthalten. Mit diesen Festlegungen sind die TransBase-
Segmente, die Folgen von TransBase-Seiten enthalten, gleichzeitig auch Segmente,
die Folgen von MIDAS-Seiten enthalten. Somit sind insbesondere Umstrukturie-
rungen der Segmente, die ein aufwendiges Anpassen der Seitenképfe zur Folge
gehabt hatte, vermieden worden. Abbildung 3.1 zeigt den Aufbau eines Segments,
wie es derzeit in MIDAS verwendet wird.

Damit mufite nur die E/A-Komponente umgeschrieben werden, so daf} sie statt
einzelner TransBase-Seiten aufeinanderfolgende Blécke von TransBase-Seiten
liest und diese als MIDAS-Seiten interpretiert. Die einzige Anpassung, die damit
an den Segmenten auf Festplatte vorgenommen werden mufte, ist die Ergdnzung
der Segmente um leere Seiten am Ende der entsprechenden Datei, so dafl die An-
zahl der Seiten im Segment ein Vielfaches der Subseitenanzahl pro Seite ist. Mit
diesem Konzept war die Umstellung auf das Seiten-Subseiten-Konzept in den an
die Pufferverwaltung angrenzenden Modulen sehr einfach zu realisieren.

Eine Evaluierung der gesamten Umstellung von TransBase auf MIDAS ist in
Abschnitt 4.1 zu finden. Der Einflufl der Subseitenanzahl pro Seite und damit
der Seitengrofie auf die Leistung des Systems wird in Abschnitt 4.3.3 diskutiert.
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3.2 Prozef3design und Parallelitat im System

Dieser Abschnitt betrachtet Architekturentscheidungen sowie Aspekte der Par-
allelverarbeitung im Ausfithrungssystem. Dabei werden Techniken und Entschei-
dungen vorgestellt, die notwendig waren, um zu einer leistungsfahigen Systemar-
chitektur zu gelangen.

3.2.1 Architekturumstellung

Dieser Abschnitt beschreibt eine Anderung des urspriinglichen Prozefmodells von
MIDAS. Die Anderung wurde am Ausfithrungssystem von MIDAS vorgenommen
und hatte zum Ziel, die rechnerlokale Kommunikation zu minimieren, da die
Anzahl der Nachrichten im System ein stark leistungsbegrenzender Faktor ist,
wie auch in Abschnitt 3.3 gesehen werden kann.

Dazu wurden die Interpreterkomponenten mit den Komponenten der Pufferver-
waltungsebene zu einem Prozefl verschmolzen [Fleischhauer 97, Pries 97]. Die
Architektur vor der Umstellung wird im folgenden als altes Architekturmodell
bezeichnet, die nach der Umstellung als neues Architekturmodell. Das neue Ar-
chitekturmodell entspricht der derzeit in MIDAS verwendeten ProzeBstruktur,
die in Abschnitt 2.3.2 beschrieben wurde.

Wihrend der Abarbeitung eines Operatorbaumes mufl der Interpreter Auftrage
an die Pufferverwaltungsschicht des Datenbanksystems senden. Der haufigste
Auftrag ist dabei die Bereitstellung einer Datenbankseite im Datenbankcache.
Bevor der Interpreter auf ein bestimmtes Tupel einer Relation zugreifen kann,
muf sich die entsprechende Datenbankseite, die das Tupel enthélt, im Daten-
bankcache befinden. Welche Seite dies ist, entnimmt der Interpreter der Zugriffs-
pfadstruktur. Diese stellt in den meisten Féllen einen Préafix-B-Baum dar. Fir
die entsprechende Seite wird darauthin vom Interpreter ein RFIX- oder WFIX-
Auftrag an die Pufferverwaltungsschicht gestellt mit der Folge, dafi die Seite,
sofern sie sich nicht schon im Cache befindet, von der Pufferverwaltungsschicht
dorthin geholt und fixiert, d.h. als unverdriangbar gekennzeichnet wird. Der In-
terpreter kann dann auf diese Seite iiber Shared-Memory direkt zugreifen und
das entsprechende Tupel lesen oder verdndern. Wenn die Seite vom Interpreter
nicht mehr benétigt wird, sendet er wiederum einen Auftrag an die Pufferverwal-
tungsschicht (UNFIX), und die Seite wird als verdréangbar eingetragen, damit sie
bei Bedarf aus dem Cache ausgelagert werden kann.

3.2.1.1 Das alte Architekturmodell

Im alten Architekturmodell waren Interpreter sowie die Pufferverwaltungsschicht
(Cache/Lock-Server-ProzeB) eigene Prozesse. Diese Aufteilung wurde bei den er-
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sten Implementierungen des Ausfithrungssystems so gewéhlt, da sie der modu-
laren Aufteilung der Systemkomponenten entsprach [LiPaReBoLe 95]. Die In-
terpreterprozesse wandten sich mit Anfragen an die Cacheebene immer an den
lokalen, d.h. auf demselben Rechner laufenden Cache/Lock-Server-Prozefl. Die
komplette Kommunikation zwischen Interpreter und Pufferverwaltungsschicht er-
folgte somit iiber rechnerlokale PVM-Kommunikation.

Inter- Inter- Rechner N

preter preter

Puffer-
verwaltung

Cache/Lock
Server

Kommunikation tber PVM

Abbildung 3.2: Das alte Architekturmodell

In Abbildung 3.2 sind die Nachrichtenverlaufe fiir das alte Architekturmodell
an Hand eines WFIX-Auftrags graphisch dargestellt. Der Auftrag wird in Form
einer PVM-Nachricht an den lokalen Cache/Lock-Server-Prozef gesendet (Nach-
richt 1). Der Cache/Lock-Server priift, ob sich die gewiinschte Seite schon im
lokalen Datenbankcache befindet. Ist dies der Fall, so ist der Auftrag erledigt,
und er kann die Adresse der Seite im Datenbankcache, der als Shared-Memory-
Region realisiert ist und mit den Interpretern geteilt wird, direkt an den Inter-
preter zuriicksenden (Nachricht 2). Minimal sind also zwei lokale Nachrichten zur
Bearbeitung des Auftrags notig.

Falls die Seite jedoch noch nicht im lokalen Cache ist, muf} sie entweder von
Festplatte eingelesen oder von einem anderen Rechner geholt werden. Beides ko-
stet relativ viel Zeit, wiahrend der der Cache/Lock-Server keine anderen Auftrage
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bearbeiten kann. Auflerdem besteht die Gefahr von Verklemmungen. Um dies
zu vermeiden, wird der WFIX-Auftrag (Nachricht 17) an einen der lokalen Slaves
weitergereicht (Nachricht 27). Der Cache/Lock-Server steht damit fiir weitere Auf-
trdge von anderen Interpretern zur Verfiigung. Der Slave empfangt den Auftrag
und sorgt dafiir, dafl die Seite in den Cache gelangt, indem er sie z. B. von Fest-
platte liest. Sobald die Seite im Cache fixiert ist, meldet der Slave die erfolgreiche
Ausfithrung des Auftrags direkt an den Interpreter zuriick (Nachricht 37). Im
ungiinstigsten Fall werden daher drei lokale Nachrichten pro Auftrag benétigt®.
AufBlerdem kommt es durch die Anzahl der beteiligten Prozesse zu mindestens
drei ProzeBwechseln.

Da es sich bei diesen Nachrichten um “richtige” Nachrichten handelt, die {iber
Sockets realisiert werden, ist ersichtlich, dafl die Schnittstelle zwischen Interpreter
und Pufferverwaltungsschicht die Performanz sehr stark beeintrachtigt.

Die Zahl der Auftrige, die vom Interpreter an die Pufferverwaltungsschicht ge-
sendet werden, ist ein kritischer Faktor. Als Beispiel diene eine einfache Anfrage,
die nur ein Tupel liest. Sie wird etwa drei Seitenzugriffe zur Auffindung der B-
Baum-Blattseite absetzen, d. h. sechs Nachrichten (RFIX und UNFIX). Zusétzlich
muf} das Segment iiber zwei Nachrichten gedffnet und geschlossen werden. Selbst
bei einer so einfachen Anfrage sind im alten Architekturmodell nur zur Kommu-
nikation zwischen Interpreter und Cache/Lock-Server 8 Nachrichten notwendig.

Da die Performanz dieser Implementierung nicht zufriedenstellend war, wurde
iiber eine Umstellung der Architektur nachgedacht. Als erfolgversprechender An-
satz erwies sich eine Zusammenfassung der Funktionen von Interpreter und Seg-
mentschicht in einem Prozefl mit dem Ziel, alle Fix-Auftrdge prozefllokal als
Funktionsaufrufe behandeln zu kénnen.

3.2.1.2 Das neue Architekturmodell

Aufgrund der im vorherigen Abschnitt beschriebenen Leistungsdefizite wurde die
Architektur des Ausfithrungssystems umstrukturiert. Ziel war es, die lokale Kom-
munikation iiber Nachrichten zwischen Interpreter und Pufferverwaltungsschicht
zu vermeiden. Dazu wurden Interpreter-, Cache/Lock-Server- und Slave-Prozef
zu einem Prozefl zusammengefaft, wodurch die aktuelle Systemarchitektur ent-
stand, die in den Abschnitten 2.3 und 2.3.2 beschrieben wurde. Der grundlegende
Gedanke war, dafl der Interpreter-Proze83, der direkten Zugriff auf den lokalen Da-
tenbankcache hat, selbst dafiir sorgen kann, daf} eine Seite in den Cache gelangt.
Er muf§ dazu nicht den Cache/Lock-Server beauftragen. Da der Interpreter im

3Eventuell werden vom Slave auch externe Nachrichten, d.h. Nachrichten an andere
Cache/Lock-Server versendet. Fiir die Architekturumstellung ist jedoch nur die Betrachtung
lokaler Kommunikation wichtig, da diese externe Kommunikation auch im neuen Architektur-
modell notwendig ist.
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alten Modell ohnehin so lange wartet, bis der Auftrag von Cache/Lock-Server
und Slave bearbeitet wird, geht bei dieser Konstruktion auch keine Parallelitat
zwischen den Prozessen verloren.

Rechner N i i

Inter- Inter-
preter preter

Puffer-
verwaltung

Cache/
Lock
Server

Cache/
Lock
Server

-<—— Kommunikation Giber PVM

<<—>= Funktionsaufrufe

Abbildung 3.3: Das neue Architekturmodell

Abbildung 3.3 zeigt eine detaillierte Darstellung des neuen Architekturmodells,
das schon in den Abbildungen 2.3 und 2.7 vorgestellt wurde. Die lokalen Nachrich-
ten zwischen Interpreter und Cache/Lock-Server sind jetzt vollstandig entfallen.
Cache/Lock-Server und Slaves bearbeiten nur noch externe Auftrage.

Im neuen Modell sind alle Module der Pufferverwaltungsschicht zu den Inter-
pretern hinzugebunden. Dadurch ist der Interpreter zugleich ein vollwertiger
Cache/Lock-Server und auch sein eigener Slave. Alle Auftrage an die Puffer-
verwaltungsschicht sind nun prozeBlokale Funktionsaufrufe und sind keine Nach-
richten mehr. Auch ein Weiterleiten von Auftrédgen an Slaves, wie dies vorher
notwendig war, entféllt, da der Interpreter keine anderen Prozesse in ihrer Paral-
lelverarbeitung behindern kann. Falls er eine Seite laden oder auf die Beantwor-
tung externer Nachrichten warten muf, ist nur er selbst und kein anderer Prozef}
betroffen.

Ein moglicher Nachteil des neuen Modells ist, dal durch das Zusammenlegen
der Prozesse Parallelverarbeitung zwischen den Komponenten unterbunden wird.
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Zum einen kénnten Interpreter und Slaves asynchron arbeiten. Das vorhandene
Aufrufsystem sieht aber nur synchrone Aufrufe vor, so dafi dieser Nachteil nicht
zum Tragen kommt. Zum anderen bestiinde die Moglichkeit, mehrere Slaves par-
allel fiir sich arbeiten zu lassen. Auch diese Variante wurde von der Parallelisie-
rung bis dahin nicht genutzt, daher entstehen keine Einschrankungen.

Der Cache/Lock-Server und seine Slaves sind allerdings nicht komplett entfallen,
da es nach wie vor notwendig ist, Sperren- und Seitenanfragen von Prozessen auf
anderen Rechnern zu bearbeiten. Der Pool an Slaves ist ebenfalls weiter notwen-
dig, da externe Auftrdge eventuell an Slaves weitergegeben werden miissen, um
Wartezustande und damit Verklemmungen im Cache/Lock-Server zu verhindern.

In der Implementierung sind Interpreter, Cache/Lock-Server und Slaves absolut
identisch, d.h. sie sind alle Instanzen derselben ausfiihrbaren Datei. Dies wur-
de aus Griinden der Speicherersparnis auf diese Weise implementiert. Zum einen
bendtigen somit alle auf einem Rechner laufenden Instanzen des Ausfithrungssy-
stems nur eine Kopie des Objektcodes im Speicher (Code-Sharing). Zum anderen
kann dadurch die Anzahl der Prozesse auf einem Rechner klein gehalten wer-
den. Wie in Abschnitt 2.3 beschrieben, werden dynamische Komponenten des
Ausfithrungssystems wie Interpreter und Slaves in Pools gehalten, um die Pro-
zefistartkosten zu minimieren. Da Interpreter und Slaves identische Prozesse sind,
kann dies in einem einzigen Pool geschehen. Die entsprechende Instanz mufl nur
nach ihrer jeweiligen Verwendung initialisiert werden. Dadurch kann die Anzahl
ungenutzter Prozesse im System niedrig gehalten werden.

Im nachsten Abschnitt werden die Vorteile der neuen Architektur an Hand von
Messungen belegt.

3.2.1.3 Bewertung der Architekturumstellung

Die Messungen fanden auf dem in Anhang A beschriebenen 4-Prozessorsystem
statt. Zu jedem Zeitpunkt war nur eine Transaktion aktiv. Als Lasten wurden
die TPC-ARO- TPC-C**°- und TPC-C®-Transaktionen verwendet (siche An-
hang D). In Tabelle 3.1 sind die Meflergebnisse gegeniibergestellt.

Die Ergebnisse fallen klar zugunsten der neuen Architektur aus. Hier wurden
Verkiirzungen der Laufzeit von bis zu 74 % gemessen. Besonders bei Transaktio-
nen, die viele Seiten lesen, ist die Einsparung in der Anzahl der PVM-Nachrichten
gravierend. Die verbleibenden Nachrichten ergeben sich aus der Kommunikation
zwischen Applikationsserver und Interpreter.

Zusammenfassend kann gesagt werden, dafl die Umstellung der Architektur ei-
ne wesentliche Verbesserung der Leistungsféhigkeit bewirkt hat. Es ging zwar
ein theoretisches Potential an Parallelitdt verloren, dieses wurde aber auch vor
der Umstellung nicht genutzt. Durch die Vereinigung der Prozesse der Segment-
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Transaktion | Wert pro TA alte Architektur | neue Architektur
TPC-AFRC Gesamtlaufzeit TA 119 ms 55 ms
PVM-Nachrichten 102 19
TPC-C*t° | Gesamtlaufzeit TA 6.324 ms 1.642 ms
PVM-Nachrichten 6.360 105
TPC-C* Gesamtlaufzeit TA 23.424 ms 6.385 ms
PVM-Nachrichten 25.190 21

Tabelle 3.1: Nachrichtenaufkommen bei alter und neuer Architektur

schicht mit dem Interpreter entfillt sémtliche fiir das Lesen von Seiten bisher
notwendige Kommunikation. Daraus resultiert eine enorme Beschleunigung der
Ausfithrung von Transaktionen. Diese Vorteile machen sich in jeder Konfiguration
des Systems bemerkbar, da die Anderung grundlegender Natur ist. Es zeigt sich
erneut, dal besonders in kommunikationsintensiven Anwendungen das Einsparen
von Nachrichten eine der wichtigsten Moglichkeiten der Leistungssteigerung ist.

Eine weitere Variante, Nachrichten im System einzusparen, wird mit dem loka-
litdtsbasierten Transaktionsrouting in Abschnitt 4.4.4 vorgestellt.

3.2.2 Threads im Ausfiihrungssystem

Eine sehr vielversprechende Optimierungsmoglichkeit ist der Einsatz von Threads
im Ausfithrungssystem. Die Architektur des Ausfithrungssystems wiirde sich dann
so @ndern, dafl pro Rechner nur noch ein Prozef} existiert, der das gesamte Aus-
fiihrungssystem darstellt. Alle bisher existierenden Prozesse wiirden in Threads
innerhalb dieses einen Prozesses umgewandelt werden.

Eine derartige Architektur profitiert zum einen von den billigen Kontextwechseln
zwischen Threads. Teure Prozewechsel sind dann nicht mehr notwendig.

Zum anderen konnten alle Prozefipools (siehe Abschnitt 2.3) entfallen, da beim
Erzeugen von Threads wesentlich weniger Kosten entstehen als bei der Erzeugung
eines Prozesses.

Die grofiten Einsparungen sind bei einer solchen Architektur durch die Re-
duzierung von Nachrichten zu erwarten. Derzeit wird jeder Auftrag, der
einen Cache/Lock-Server-Prozef erreicht und dessen Ausfiihrung moglicherwei-
se blockierend ist, per Nachricht an einen Slave des Cache/Lock-Servers zur
Bearbeitung weitergeleitet. Durch diesen Mechanismus wird das Blockieren der
Cache/Lock-Server verhindert. Beim Einsatz von Threads kann diese Nachricht
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eingespart werden, da sie dort durch einen einfachen Aufruf eines Threads reali-
siert werden kann. Auf diese Weise kénnten i bis % der kleinen Kontrollnachrich-
ten in der Pufferverwaltung eingespart werden.

Leider ist PVM nicht thread-sicher. Die Threads eines Prozesses arbeiten auf ge-
meinsamen globalen Daten. Wiirde ein Thread-Wechsel beim Empfangen einer
Nachricht eintreten, so wére aufgrund der Implementierung von PVM mit globa-
len Nachrichtenpuffern nicht sichergestellt, dafl der richtige Thread die richtige
Nachricht erhélt, da die globalen Datenbereiche von PVM unsynchronisiert sind
und daher tiberschrieben werden koénnen.

Eine Realisierung des Ausfithrungssystems als einen einzigen, in Threads unter-
teilten Prozef} ist damit nicht moglich, solange die aktuelle PVM-Version im Sy-
stem verwendet wird. Die Entwicklung einer thread-sicheren PVM-Version wurde
zwar schon angekiindigt, ist aber bisher nicht verwirklicht worden.

3.2.3 Synchronisation

Im Ausfithrungssystem liegen alle wichtigen Datenstrukturen, wie beispielsweise
die Seiten des Datenbankcaches und alle zugehorigen Verwaltungsstrukturen, in
einem Shared-Memory-Bereich, der von allen Prozessen des Ausfithrungssystems
geteilt wird. Die Synchronisation konkurrierender Zugriffe auf diese Datenstruk-
turen stellt einen leistungskritischen Teil der Implementierung des Ausfithrungs-
systems dar. Zu restriktive Synchronisationsmafinahmen behindern die Paralle-
litdt im System, wohingegen Synchronisation auf sehr feinen Granulaten zuviel
Verwaltungsaufwand erzeugt.

3.2.3.1 Semaphore und Latches

Dieser Abschnitt beschéaftigt sich mit der am besten geeigneten Implementierung
der Synchronisation. Die zu synchronisierenden Zugriffe auf Datenstrukturen der
Pufferverwaltung sind alle von sehr kurzer Dauer. Meist werden nur kurze Listen
durchlaufen oder auf Hash-Tabellen zugegriffen. Zudem sind diese Zugriffe sehr
haufig. Pro Seitenzugriff wird in der derzeitigen Implementierung auf etwa drei
zu synchronisierende Bereiche zugegriffen.

Zur Synchronisation boten sich fiir MIDAS zwei Mechanismen an:

e Semaphore des Betriebssystems:

Diese Semaphore sind leicht zu verwenden, da sie in Form eines Betriebssy-
stemdienstes angeboten werden. Nachteil der Betriebssystemsemaphore ist,
daf jedes Belegen oder Freigeben einen relativ teuren Aufruf des Betriebs-
systemkerns und zusétzlich einen Prozefiwechsel verursacht.
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e Latches:

Latches stellen einen Mechanismus fiir Kurzzeitsperren dar, der im aktuel-
len Prozef ausgefithrt werden kann. Dabei wird in einer Warteschleife eine
atomare Test-And-Set-Operation auf eine Sperrvariable im gemeinsamen
Speicher durchgefithrt, bis diese nicht mehr belegt ist. Damit wird ein so-
genanntes Busy-Waiting implementiert, d. h. der Prozef, der versucht die
Sperre zu bekommen, ist aktiv und verbraucht CPU-Zeit.

Vorteil der Latches ist, dal bei Anforderung der Sperre kein Prozefiwech-
sel und kein teurer Aufruf in den Betriebssystemkern erfolgt. Als Nachteil
koénnte sich die starke CPU-Belastung herausstellen.

Um diesen Nachteil gegebenenfalls abzuschwéchen, wurden noch zwei weite-
re Varianten von Latches implementiert. Diese Varianten erzwingen einen
Prozeiwechsel, wenn zu viele Wartezyklen durchlaufen wurden, ohne die
Sperre bekommen zu haben. In der Implementierung geschieht dies einmal
nach kurzem Warten von einem Zyklus und einmal nach vergleichsweise
langem Warten von 40 Zyklen. Dadurch sollen andere, momentan nicht ak-
tive Prozesse, die nicht nur Busy-Waiting-Schleifen durchlaufen, die CPU
nutzen kénnen.

Die Giite der verschiedenen Mechanismen wurde durch eine Messung bestimmt.
Dabei wurden auf dem 4-Prozessorsystem (siehe Anhang A) mehrere Anfragen
parallel ausgefithrt und sowohl deren Anzahl als auch der Synchronisationsme-
chanismus variiert. Als Anfragen wurden Scans auf Relationen, die sich komplett
im Datenbankcache befanden, verwendet. Dadurch wird eine hohe Aktivitat der
Pufferverwaltung und damit eine hohe Anzahl benétigter Synchronisationsope-
rationen erzeugt. Gleichzeitig findet keinerlei Ein- und Ausgabe statt, die die
Unterschiede zwischen den Synchronisationsmechanismen iiberdecken kénnte.

Abbildung 3.4 zeigt, wie sich die Ausfithrungszeiten der verschiedenen Synchro-
nisationsmechanismen bei unterschiedlichen Parallelitédtsgraden verhalten.

Betriebssystemsemaphore erweisen sich bei allen getesteten Parallelitdtsgra-
den als der deutlich schlechteste Mechanismus. Bei ihrer Verwendung sind die
Ausfiithrungszeiten zwischen vier und sechs mal so lang wie bei der jeweils giinstig-
sten Variante der Latches.

Die Busy-Waiting-Latches weisen bis zum Parallelitdtsgrad von 16 die besten
Ausfithrungszeiten auf. Erst bei hoherem Parallelitédtsgrad ist die Latches-40 Va-
riante die giinstigste.

Diese Beobachtungen sind leicht zu erklaren. Die Nachteile der Semaphore wur-
den oben schon erwahnt. Haufige Betriebssystemkernaufrufe und Prozefiwechsel
sind zu teuer. Die Busy-Waiting-Latches profitieren gegeniiber den anderen Vari-
anten der Latches, da sie keinen Prozeflwechsel erzeugen. Thr verschwenderischer
Umgang mit CPU-Zeit kommt erst bei sehr hohem Parallelitdtsgrad zum Tragen,
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Abbildung 3.4: Semaphore versus Latches

da auf die gesperrten Datenstrukturen immer nur sehr kurz zugegriffen wird. Die
Sperren werden schnell wieder freigegeben und somit mufl nie lange gewartet
werden.

Wie in Abschnitt 4.4.1 gezeigt wird, liegt der Parallelitdtsgrad, bei dem der
hochste Durchsatz erreicht wird, bei maximal zwei bis drei Prozessen pro zur
Verfiigung stehendem Prozessor. Auf dem 4-Prozessorsystem ist dies demnach
ein Parallelitatsgrad von 8 bis 12. Bis zu diesem Bereich sind die Busy-Waiting-
Latches deutlich die beste Variante, so daf} sie durchgehend in MIDAS eingesetzt
werden.

3.2.3.2 Auswirkungen auf die parallele Architektur

Nachdem der vorangegangene Abschnitt die Implementierung der Synchronisati-
onsmechanismen behandelt hat, wird im folgenden der Einsatz der Synchronisa-
tion und seine Auswirkungen auf die Parallelitat im System diskutiert. Es stellt
sich die Frage, wie fein das Granulat gewé&hlt werden soll, auf dem synchronisiert
wird.

In den ersten Implementierungen der Pufferverwaltung wurde fast jede wichtige
Datenstruktur separat synchronisiert. Durch dieses sehr fein gewédhlte Granu-
lat sollte erreicht werden, dafl sich Prozesse moglichst wenig behindern, die auf
einem Rechner gleichzeitig die Pufferverwaltungsalgorithmen durchlaufen. Dies
hatte zur Folge, daf} bei einer Seitenanforderung bis zu 10 verschiedene Synchro-
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nisationssperren angefordert werden muflten.

Der dabei entstandene Synchronisationsaufwand war sehr hoch im Vergleich zu
der dadurch gewonnenen Parallelitat.

Darauthin wurde das System umstrukturiert. Es wurden nur noch wenige Syn-
chronisationssperren verwendet, die jeweils mehrere, haufig gemeinsam angefor-
derte Datenstrukturen schiitzen. Pro Seitenanforderung entstehen nun nur noch
drei Zugriffe auf Synchronisationssperren. Durch diese Umstrukturierung konnte
eine Laufzeithalbierung bei Anfragen erreicht werden, die keine Ein- und Ausgabe
bendtigen. Darauthin stellte sich die Frage, ob durch eine nochmalige Reduzie-
rung der Anforderung von Synchronisationssperren eine weitere Verringerung der
Anfragelaufzeiten erreicht werden kann.

Dazu wurde in MIDAS testweise ein Mechanismus implementiert, wie er in Trans-
Base vorhanden ist. Bei jedem Betreten der Pufferverwaltung wird der gesamte
gemeinsame Speicher fiir alle anderen Prozesse global gesperrt. Dies ist eine sehr
restriktive Mafinahme, die aber auch sehr billig durchzufithren ist.
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Abbildung 3.5: Gesperrte Segmentschicht

In Abbildung 3.5 sind die Ergebnisse einer vergleichenden Messung auf dem 4-
Prozessorsystem dargestellt. Als Anfragen wurden Relationen-Scans auf Relatio-
nen verwendet, die sich komplett im Datenbankcache befanden.
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Bei einer aktiven Anfrage besitzt die Variante mit global gesperrter Pufferverwal-
tung einen leichten Vorteil. Aber schon bei nur zwei parallelen Anfragen wird bei
dieser Variante die Nebenldufigkeit zwischen den Anfragen derart eingeschrankt,
daf die Variante mit mehreren Synchronisationssperren Vorteile besitzt. Bei vier
parallelen Anfragen wird der maximale Laufzeitgewinn von 20 % durch die zusatz-
liche Parallelitdt im System erzielt.

Ein identischer Effekt tritt bei den Vergleichsmessungen zwischen TransBase und
MIDAS in Abschnitt 4.1.2 auf. Je héher der Parallelitatsgrad, desto mehr gewinnt
MIDAS gegeniiber TransBase, das eine globale Sperrung der Pufferverwaltung
benutzt.

Bei MIDAS ist somit ein sehr gutes Verhaltnis zwischen billiger, restriktiver und
teurer, viel Parallelitdt erlaubender Synchronisation gefunden worden.

3.3 Kommunikation - PVM

In MIDAS werden drei Formen der Inter-Prozeflkommunikation eingesetzt.

e Nachrichten:

Der grofite Teil der Inter-ProzeSkommunikation in MIDAS wird iiber Nach-
richten abgewickelt, speziell jegliche Kommunikation {iber Rechnergrenzen
hinweg. Alle Auftrédge an andere Systemkomponenten und Antworten auf
solche Auftrédge werden in Form von Nachrichten ausgetauscht.

e Signale:

Der Signal-Mechanismus des Betriebssystems wurde nur dort eingesetzt, wo
Nachrichten nicht effizient verwendet werden konnten. In MIDAS ist dies
immer an den Stellen der Fall, an denen ein Prozef auf eine momentan nicht
zur Verfiigung stehende Ressource zugreifen will. In diesem Fall trégt sich
der Prozefl in eine Warteliste fiir diese Ressource ein und legt sich schla-
fen. Der Prozef}, der die Ressource freigibt beziehungsweise zur Verfiigung
stellt, weckt dann einen der in der Warteliste schlafenden Prozesse iiber ein
Signal. Dieser Mechanismus wird beispielsweise beim Zugriff auf Seiten im
Datenbankcache verwendet.

Wenn ein Prozefl auf eine Seite im Cache zugreifen will, diese aber nicht
im Cache vorhanden ist, und ein anderer Prozef} diese Seite bereits von
Festplatte liest oder sie von einem anderen Rechner anfordert, darf der
Prozef sich diese Seite nicht gleichzeitig beschaffen. Er trégt sich in die
Warteliste fiir diese Seite ein und wird tiber ein Signal geweckt, sobald die
Seite im lokalen Cache zur Verfiigung steht.
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e Datenaustausch iiber gemeinsamen Speicher:

Inter-Prozefkommunikation findet zusatzlich implizit iiber die Verande-
rung von Datenstrukturen im gemeinsamen Speicher (Shared-Memory) ei-
nes Rechners statt. Nur bei der Anforderung von Datenseiten von anderen
Prozessen erfolgt ein Datenaustausch iiber gemeinsamen Speicher. Die An-
forderung wird iiber eine Nachricht iibermittelt, die Datenseite wird im
Datenbankcache abgelegt und das Eintreffen der Seite wird wieder iiber
eine Nachricht gemeldet.

Zum Versenden von Nachrichten wird in MIDAS ausschliefllich die Message-
Passing-Bibliothek PVM (Parallel Virtual Machine, Version 3.3.11) eingesetzt
[GBDJMS 94a, GBDJMS 94b, BoLeLiPaRe 94]. Diese Bibliothek stellt eine Rei-
he von Funktionen zur Verfiigung, die das Versenden von Nachrichten sehr ein-
fach ermoglicht. PVM fafit dabei ein Netz von Workstations zu einem einzi-
gen virtuellen Parallelrechner mit verteiltem Speicher zusammen. Jeder Prozef,
der iiber PVM gestartet wird, bekommt eine eindeutige Task-Id zugewiesen,
iiber die er, analog zu den rechnerlokalen UNIX-Proze$-Ids, identifiziert werden
kann. Beim Versenden von Nachrichten an einen bestimmten Prozefl mufl nur
die entsprechende Task-Id angegeben werden, unabhingig davon, auf welchem
Rechner der Prozefl tatsdchlich lauft. Dariiber hinaus stellt PVM eine dynami-
sche Prozefstruktur zur Verfiigung, die es erlaubt, zur Laufzeit weitere Prozesse
auf beliebigen Rechnern zu starten oder Prozesse terminieren zu lassen. Aufler-
dem ist PVM effizient und lief} sich ohne hohen Aufwand in MIDAS integrieren
[LisSchFri 94, Gouvedaris 96].

Der folgende Abschnitt beschéftigt sich mit den Kommunikationscharakteristi-
ka, die MIDAS aufweist, und zeigt, inwieweit die Leistungsfahigkeit des Systems

durch PVM beeinflufit wird. Weiter wird verdeutlicht, wie PVM am besten ein-
gesetzt wird und welche Nachteile die verwendete PVM-Version besitzt.

3.3.1 Kommunikationscharakteristika von MIDAS

Im folgenden wird das Nachrichtenaufkommen beschrieben, das in MIDAS bei
der Ausfithrung von Anfragen entsteht.

Jeder Auftrag, den die Applikation an den ihr zugeordneten Applikationsserver
stellt, wird in Form einer Nachricht versendet. Die Riickantwort, wie zum Beispiel
Statusmeldungen oder berechnete Ergebnisse, ist ebenfalls wieder eine, gegeben-
falls mehrere Nachrichten.

Ist dem Applikationsserver eine Anfrage als Auftrag gesendet worden, so wird
diese in einen parallelen Ausfiihrungsplan iibersetzt. Die Teilplédne des parallelen
Ausfiithrungsplans werden wiederum mit Nachrichten auf verschiedene Interpre-
ter des Ausfithrungssystems verteilt. Der Interpreter, der den Wurzelknoten des
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Ausfiithrungsplans ausgefiihrt hat, sendet die berechneten Ergebnisse an den Ap-
plikationsserver zuriick. Die Anzahl der Nachrichten hingt dabei von der Anzahl
der verwendeten Teilplane sowie der Grofle des Ergebnisses ab. Es entstehen da-
bei mindestens vier Nachrichten. Dies sind drei pro eingesetztem Interpreter: das
Anfordern, das Schliefen und die Ubergabe des Teilplans an den Interpreter. Wei-
terhin werden die berechneten Tupel in einer oder mehreren Nachrichten, deren
Grofle momentan auf 32 KByte eingestellt ist, zum Applikationsserver zuriickge-
sendet.

Die Interpreter greifen bei der Auswertung ihrer Teilpline auf Datenbanksei-
ten zu. Die bendétigten Seiten sind im lokalen Cache vorhanden, befinden sich
in einem entfernten Cache oder auf Festplatte. Um den Zugriff auf die Seite zu
gestatten beziehungsweise die Seite in den lokalen Cache zu bekommen, werden
die Protokolle der Sperrverwaltung und der Kohéarenzkontrolle durchlaufen (siehe
Abschnitte 3.6 und 2.4.7). Dazu miissen zwischen zwei und fiinf kleine Kontroll-
nachrichten zwischen den Prozessen des Ausfithrungssystems verschickt werden.
Der anfragende Interpreter bekommt als Resultat entweder die geforderte Seite in
einer Nachricht zugesendet. Er erhélt das Zugriffsrecht auf eine lokal schon vor-
handene Seite oder er bekommt die Genehmigung, die Seite selbst von Festplatte
zu laden. Diese Nachrichten sind zwischen ca. 10 Bytes und 200 Bytes grof}. Die
letzte Nachricht wachst auf 32 KByte oder 64 KByte, falls sie als Antwort eine
komplette Seite beinhaltet.

Im folgenden wird das Nachrichtenaufkommen im System unter OLTP- und unter
TPC-C-Last analysiert. Die Messungen wurden auf dem Mehrrechnersystem aus
Anhang A durchgefithrt. Es wurden drei Rechner verwendet, pro Rechner war
eine Transaktion aktiv.

Als OLTP-Last wurden die TPC-Af®-Transaktionen (siche Anhang D) verwen-
det. Jede der Transaktionen beinhaltet drei Anfragen, die jeweils zwei Daten-
bankseiten beriihren und ein Tupel lesen. Insgesamt wurden 3000 Transaktionen
auf dem System ausgefiihrt. Tabelle 3.2 zeigt die ermittelten Nachrichtenanzahlen
und Laufzeiten.

In dieser Konfiguration wurden 922 Nachrichten pro Sekunde zwischen 21 Pro-
zessen des Ausfithrungssystems auf den drei Rechnern ausgetauscht. Etwa 2,7
Nachrichten pro Sekunde waren grofle Seitennachrichten, die eine Seite beinhal-
teten. Wenn zu einem Zeitpunkt nur eine Transaktion im System aktiv ist, sinkt
das Nachrichtenauftkommen zwischen 10 Prozessen auf 414 Nachrichten pro Se-

kunde.

Als zweite Last wurden die TPC-C5t?-Transaktionen verwendet, eine datenin-
tensivere TPC-C-Last (siehe Anhang D). Es wurden 210 Transaktionen auf dem
System zur Ausfithrung gebracht. Jede der Transaktionen greift auf ca. 300 Seiten
Zu.
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OLTP-Last TPC-C-Last
1 TA | 3 TAs | 1 TA | 3 TAs
Prozesse 10 21 10 23
Nachrichten gesamt 246162 | 230450 | 45498 | 46929
Seiten-Nachrichten 483 682 1296 | 4382
Laufzeit (s) 594 250 342 360
Nachrichten/Sekunde 414 922 133 130
Seiten-Nachrichten /Sekunde 0.8 2,7 3.8 12,2

Tabelle 3.2: Nachrichtendurchsatz in MIDAS

Wie in Tabelle 3.2 zu sehen, erzeugt diese Last mit 130 Nachrichten pro Sekunde
einen deutlich niedrigeren Nachrichtendurchsatz. Dagegen ist der Anteil grofler
Nachrichten mit 12,2 Nachrichten pro Sekunde deutlich héher als unter OLTP-
Last.

Die oben gezeigten Beispiele mit ithrer hohen Anzahl an Nachrichten und dem
hohen Nachrichtendurchsatz machen deutlich, wie wichtig effiziente Kommunika-

tion fir MIDAS ist.

Die in MIDAS auftretenden Kommunikationscharakteristika sind hauptséachlich
von der Anzahl parallel aktiver Transaktionen, der Anzahl an Rechnern im Sy-
stem und der verwendeten Last abhingig. Allgemein tritt eine sehr hohe Anzahl
kleiner Kontrollnachrichten im System auf, die durch die Protokolle von Sperr-
verwaltung und Kohéarenzkontrolle bedingt sind. Der Nachrichtendurchsatz ist
konstant hoch und bei gleichbleibender Last ohne gréfiere Schwankungen.

3.3.2 PVM-spezifische Optimierungen

Dieser Abschnitt analysiert die Verwendung einiger Parameter der PVM-Biblio-
thek und beschreibt, wie durch geeignete Konfiguration die Kommunikationsko-
sten gesenkt werden koénnen.

Eine der Einstellungen, die bei PVM getroffen werden kénnen, ist die Wahl der
Verbindungsart. PVM bietet hier zwei Alternativen. Im Standardfall werden alle
iiber PVM versendeten Nachrichten zuerst zu einem lokalen Dédmon gesendet.
Vor dort aus wird die Nachricht an den Damon eines anderen Rechners weiter-
geleitet, falls der Empfénger sich nicht auf demselben Rechner befindet. Von die-
sem Damon wird die Nachricht an den eigentlichen Empfanger tibermittelt. Die-
se Kommunikationsvariante unterliegt keinen Einschridnkungen, sie bedarf aber
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dreier einzelner Nachrichten, um den Empfanger zu erreichen. Alternativ kann
die Verbindungsart auf den Wert RouteDirect eingestellt werden. Wird diese Ein-
stellung getroffen, so werden direkte Kommunikationsverbindungen zwischen den
Kommunikationspartnern erstellt, ohne dabei den Umweg iiber die Damonen zu
gehen. Diese effizientere Variante ist allerdings beschrénkt, da durch limitierte Be-
triebssystemsressourcen nur eine begrenzte Zahl solcher Verbindungen pro Prozef3
gebffnet gehalten werden kann. Bei einem System, das auf viele Rechner skalie-
ren soll, kénnen dann nicht mehr zwischen allen Prozessen der Pufferverwaltung
direkte Verbindungen aufgebaut werden.

OLTP-Last Kommunikations-
1 TA | 3 TAs segment-Last

Prozesse 10 21 7
Nachrichten gesamt 246162 | 230450 28420
Seiten-Nachrichten 483 682 5154

Laufzeit (s)

RouteDirect & DataRaw | 594 250 195
DataRaw 666 280 305
DataDefault 684 282 305

Tabelle 3.3: PVM Parameter RouteDirect, DataDefault und DataRaw

In Tabelle 3.3 wird der Leistungsgewinn quantifiziert, der mit direkten Verbindun-
gen zu erzielen ist. Als Abfragen wurden TPC-AFP-Transaktionen als OLTP-Last
verwendet, und zusatzlich kam eine besonders kommunikationsintensive Last,
bei der zwei Interpreter starken Datentransfer iiber ein Kommunikationssegment
durchfiihren (siehe Abschnitt 3.4), zum Einsatz.

Zusétzlich zur Verbindungsart wurde auch noch das Verpacken der Nachrich-
ten vor dem Versenden variiert. PVM bietet hier die Einstellungen DataDefault
und DataRaw an. Bei der Einstellung DataDefault werden die Daten vor dem
Versenden in ein architekturunabhéngiges Format gebracht, so daf sie auch auf
Rechnern unterschiedlicher Architektur empfangen werden kénnen. Die Einstel-
lung DataRaw veranlaft das direkte Versenden der Nachrichten, ohne Konver-
tierungen vorzunehmen. Diese Einstellung erlaubt nur Kommunikation zwischen

Rechnern derselben Architektur [GBDJMS 94a].

Wie aus Tabelle 3.3 zu entnehmen ist, verschlechtert sich die Laufzeit der Anfra-
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gen zwischen 12 % (250:280) und 56 % (195:305), wenn keine direkten Verbindun-
gen verwendet werden. Dagegen ist der Unterschied der Varianten des Verpackens
(666:684) der Nachrichten von geringer Bedeutung®.

3.3.3 PVM auf Mehrprozessorsystemen

PVM bietet eine spezielle Unterstiitzung fiir Mehrprozessormaschinen an. Dazu
existiert eine PVM-Laufzeitbibliothek, die zu den Prozessen hinzugebunden wer-
den kann. Diese Bibliothek steuert die rechnerlokale Kommunikation auf Mehr-
prozessormaschinen iiber Shared-Memory, wodurch Nachrichten eingespart wer-
den.

Bei der Verwendung der Shared-Memory-Bibliothek ist eine Leistungssteigerung
des Systems durch geringere Kommunikationskosten zu erwarten. Um dies zu
bestatigen, wurden Messungen auf dem 4-Prozessorsystem (siehe Anhang A) mit

der Standardbibliothek und der Shared-Memory-Bibliothek durchgefiihrt. Dabei

entsteht ausschlieflich lokale Rechnerkommunikation.

Bibliothek Laufzeit | TPC-ARY | TPC-C5*° | Komm.-Segment
Standard (s) 13 17 235
Shared-Memory (s) 20 28 351
Verschlechterung + 54 % + 65 % + 49 %

Tabelle 3.4: Laufzeiten mit verschiedenen PVM-Bibliotheken

Tabelle 3.4 zeigt die Ergebnisse, die unter TPC-AfC- und TPC-C5*+°-Last sowie

bei reinem Seitenaustausch iiber ein Kommunikationssegment erzielt wurden®.

Der erwartete Vorteil der Shared-Memory-Bibliothek konnte nicht bestatigt wer-
den. Die Laufzeiten waren zwischen 49 % und 65 % schlechter als bei Verwendung

der Standardbibliothek.

Die genauen Griinde fiir dieses Verhalten konnten nicht bestimmt werden. Sie
liegen aber wahrscheinlich in der Implementierung der PVM-Shared-Memory-
Bibliothek.

4Da DataRaw einen leichten Vorteil gegeniiber DataDefault aufweist, mufite die Kombina-
tion DataDefault & RouteDirect nicht getestet werden.

®Vergleiche Lasten aus Abschnitt 3.3.1 und Abschnitt 3.3.2
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3.3.4 Der Einsatz von PVM

Im Laufe der Implementierung erwies sich die Wahl von PVM als Kommunikati-
onsbibliothek als sehr geeignet.

Als die Implementierung von MIDAS begann, standen aufler PVM noch die Pro-
grammiersysteme ParMod-C und MMK/X als Alternativen zur Verfiigung.

PVM war zu dieser Zeit die beste Wahl [LisSchFri 94], da es sich als Kommunika-
tionsstandard entwickelte, heterogene Architekturen unterstiitzt und sehr einfach
zu integrieren ist. Dies konnte im Laufe der Implementierung bestétigt werden.
Ein zweimaliger Wechsel des Betriebssystems wurde problemlos bewéltigt®. Der
Aufwand der Programmierung der Kommunikationsroutinen nahm insgesamt ge-
sehen einen sehr geringen Teil der Arbeiten an MIDAS ein.

Die Entscheidung fiir PVM wurde nachtréglich dadurch bestétigt, dafl ParMod-
C nicht entscheidend weiterentwickelt wurde und die MMK/X-Architektur kom-
plett verschwunden ist.

Die Hauptnachteile von PVM sind, dafl es, wie in Abschnitt 3.2.2 beschrieben,
keine Threads unterstiitzt. Zudem weist PVM einen gewissen Leistungsnachteil
auf, beispielsweise gegeniiber einer direkten Implementierung der Kommunikation
iiber Sockets.

Eine alternative Implementierung der Kommunikationsroutinen direkt {iber
Sockets wiirde sich anbieten, um den Overhead auszuschalten, der in der
PVM-Implementierung vorhanden ist. Realistisch erscheinen hier 50 % hdoher-
er Durchsatz und 50 % kiirzere Latenzzeiten [Gouvedaris 96]. Eine Socket-
Implementierung ist allerdings als wesentlich aufwendiger einzuschitzen. Zudem
ginge dabei die Portierbarkeit des Systems verloren. Die potentiellen Nachteile
von PVM gegeniiber einer Socket-Implementierung kénnen aber in Kauf genom-
men werden, da MIDAS nicht als kommerzielles System, sondern als Prototyp
zur Evaluierung neuer Techniken entworfen wurde.

Miifite die Entscheidung iiber die zu verwendende Kommunikationsbibliothek
nochmals getroffen werden, so wire heute unter Umstanden aus Sicht der Lei-
stungsfdhigkeit des Systems und unter Vernachléssigung heterogener Systeme

MPI die bessere Alternative [GeiKohPap 96]. MPI stand zum Zeitpunkt der Wahl

des Kommunikationsmodells allerdings noch nicht zur Verfiigung.

Zur Leistungssteigerung bietet sich in einem kommunikationsintensiven System
wie MIDAS neben billigen Kommunikationsroutinen hauptséchlich das komplet-
te Einsparen moglichst vieler, teurer Nachrichten an. Derartige Ansédtze wer-
den in den Abschnitten {iber die Architekturumstellung (Abschnitt 3.2.1), {iber
Kommunikationssegmente (Abschnitt 3.4), die Verwendung von Threads (Ab-

SPortierungen fanden von SunOS auf Solaris und Solaris auf Linux statt.
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schnitt 3.2.2) und iiber lokalitatsbasiertes Transaktionsrouting (Abschnitt 4.4.4)
beschrieben.

3.4 Kosten der Kommunikationssegmente

Zur Einfithrung von Intra-Transaktionsparallelitdat in MIDAS mufte ein Kommu-
nikationsmechanismus zwischen den Interpretern zum Austausch von Zwischen-
ergebnissen geschaffen werden. Dieser sollte so realisiert werden, daff keine Ande-
rungen oder Erweiterungen der bestehenden Operatoren vorgenommen werden
mufiten. Durch Einfiihrung des SEnD- und des REcEIVE-Operators konnte dies
erreicht werden [Brandmayer 97].

Der Datenaustausch zwischen diesen Operatoren wird durch sogenannte Kom-
munikationssegmente iiber die Pufferverwaltungsschicht durchgefiihrt (vergleiche
Abschnitt 2.4.9). Dieser Abschnitt stellt eine Bewertung der dabei entstehenden

Kosten vor.

Rechner A Rechner B

Inter- Inter- Inter- Inter-

preter preter preter preter preter
(P)
A
lokale Partition Puffer-
Lo - -0 --- I verwaltung

Cache/
Lock Lock
Server Server

Cache/ Cache/
Lock

Server

Cache/
Lock

Server

Cache/
Lock

Server

@ Produzent
Konsument

—= Kom-Segment

[ P B

Datenseite

Abbildung 3.6: Varianten der Kommunikationssegmente

Die Kommunikationssegmente verfiigen {iber drei Varianten des Datentransfers.
Diese sind in Abbildung 3.6 dargestellt. Bei jeder der drei Varianten werden
Daten iiber ein Kommunikationssegment von einem Produzenten P, der einen
SEND-Operator an der Wurzel seines Teilplans besitzt, zu einem Konsumenten A
iibertragen, der einen RECEIVE-Operator in einem seiner Blattknoten besitzt.
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1. Produzent und Konsument werden im selben Interpreter aus-
gefiihrt:

Bei dieser Variante werden die Daten Tupel fiir Tupel direkt zwischen den
Teilplédnen von Produzent und Konsument tibertragen. Diese Variante wird
lokale Partition genannt und ist identisch mit der Ubertragung der Tupel
innerhalb eines Operatorbaumes. Bei ihr entstehen die geringsten Kosten,
da die Kommunikation innerhalb eines Prozesses stattfindet. Parallelitit
zwischen Konsument und Produzent ist nicht moglich.

2. Produzent und Konsument befinden sich auf verschiedenen Inter-
preter auf demselben Rechner:

Bei dieser Variante werden die Daten von den Interpreter-Modulen iiber
normale Aufrufe der Segmentschnittstelle an die Pufferverwaltung tiberge-
ben und von dieser gelesen. Die Daten werden lokal im Cache abgelegt und
werden subseiten-, seiten- oder segmentweise fiir den Konsumenten zum Le-
sen freigegeben. Die Daten miissen hier nicht iiber Nachrichten verschickt
werden.

3. Produzent und Konsument befinden sich auf verschiedenen Rech-
nern:

Diese Variante arbeitet wie die vorherige. Zusétzlich miissen die Daten aber
noch von der Pufferverwaltung iiber Nachrichten zwischen den Rechnern
transferiert werden. Die Daten werden wieder subseiten-, seiten- oder seg-
mentweise iibertragen, da kleinere Nachrichten zu einer wesentlich héheren
Gesamtzahl an Nachrichten fithren wiirden, was zu teuer wére.

Variante 3 ist die allgemeinste Variante. Mit ihr kénnen Daten unabhingig von
der Lage der Interpreter transferiert werden. Die Varianten 1 und 2 wurden ent-
worfen, um die bei der Variante 3 zu erwartenden hohen Kommunikationskosten
zu reduzieren.

Die im folgenden prasentierten Messungen quantifizieren die Kosten der verschie-
denen Varianten. Zusatzlich wird noch die eingesetzte Art der Verdrangungsstra-
tegie” mit einbezogen.

Die Messungen fanden auf einem beziehungsweise zwei Rechnern des Mehrrech-
nersystems (siehe Anhang A) statt. Die verwendete Anfrage bestand ausschlief-
lich aus dem Lesen einer 120 MByte groflen Relation von Festplatte und an-
schlieBender Ubertragung durch ein Kommunikationssegment. Tabelle 3.5 zeigt
die ermittelten Werte.

Wie erwartet stellte sich die lokale Partition als billigste Kommunikationsvari-
ante heraus. Die Kosten werden im wesentlichen durch das einmalige Lesen der

"WaAIT, WRITEOUT und NOBUF, siche Abschnitt 2.4.9.
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Tupeltransfer | Warr | WRITEOUT | NoBUF
Variante (sec) (sec) (sec) (sec)
1 | lokale Partition 50 — — —
2 | 2 Interpreter lokal — 89 262 112
3 | 2 Interpreter entfernt — 130 270 315

Tabelle 3.5: Kosten der Kommunikationssegmente

Daten von Festplatte verursacht. Werden zwei Interpreter eingesetzt, so ist im
Fall, daB kein Verdrangen auf Festplatte stattfindet (Wart), der lokale Datenaus-
tausch (Variante 2) deutlich effizienter (89:130) als der Datenaustausch iiber die
Rechnergrenze (Variante 3), da dort viele Nachrichten anfallen. Wird dagegen
auf Festplatte verdrangt (WRITEOUT), so fallen die Kosten fiir Nachrichten kaum
mehr ins Gewicht (262:270). Werden die Seiten der Kommunikationssegmente in
die normale Verdrangungsstrategie mit einbezogen (NoBUF), so wird in Varian-
te 2 ein Wert (112) erreicht, der nahe an dem unter WaIT erzielten Wert (89)
liegt. Dies ist darauf zuriickzufithren, dafl hier der gesamte lokale Cache anstelle
des sonstigen kleinen Speicherkontingents verwendet wird. In Variante 3 sinkt
unter NoBUF die Leistung nochmals ab (315), da durch die LRU-Strategie haufig
die Seiten verdriangt werden, die als nichste vom Konsumenten gelesen werden®.

Die Messungen zeigen, wie teuer Kommunikation im System ist und daf} die
Reduzierung von Nachrichten eine der wichtigsten Optimierungsméglichkeiten
im System darstellt (sieche auch Abschnitte 3.3.4, 3.2.1 und 4.16). Die Effizi-
enz der implementierten speziellen Varianten, die die Kommunikation reduzie-
ren, wurde belegt. Diese Uberlegungen konnen bei der Parallelisierung in die Ko-
stenberechnung mit einbezogen werden [Nippl 00], um zu effizienteren parallelen
Ausfithrungspldnen zu gelangen.

3.5 Ein- und Ausgabe

Effizientes E/A-Verhalten ist in einem parallelen Datenbanksystem von beson-
derer Bedeutung. Dieser Abschnitt stellt das in MIDAS verwendete Datenver-
teilungsverfahren vor und analysiert Probleme, die aus der nicht vorhandenen
Kohérenz bei NFS sowie den Wechselwirkungen des Datenbanksystems mit dem
Betriebssystemcache entstehen.

8Das sind die Seiten, die der Produzent als erstes geschrieben hatte.
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3.5.1 Physische Datenverteilung

MIDAS hatte zunéchst die E/A-Komponente von TransBase ibernommen. Jedes
Segment der Cacheverwaltung wird dort auf eine Datei im Dateisystem der loka-
len Festplatte abgebildet. Fiir jede Datenbank sind alle diese Dateien auf einer
einzelnen Festplatte gespeichert.

E/A-Anweisungen gehoren zu den teuersten Operationen eines Datenbanksy-
stems. Speziell in einem parallelen Datenbanksystem wie MIDAS, in dem Prozes-
se nebeneinander ablaufen und dabei gleichzeitig F/A-Auftrage absetzen konnen,
stellt sich schnell heraus, dafl die Speicherung der Daten auf nur einer Festplatte,
ein extremer Leistungsengpafl sein kann.

Zudem ist MIDAS als Shared-Disk-Datenbanksystem konzipiert, d.h. es wird
davon ausgegangen, dafl alle beteiligten Rechner gleiche Zugriffsmoglichkeiten
auf externe Daten haben. In “echten” Shared-Disk-Datenbanksystemen wird
dies iiber eine direkte Anbindung eines RAID-Plattensystems an alle Rechner-
knoten gewidhrleistet. Bei der fiir MIDAS zur Verfiigung stehenden Hardware-
Ausstattung ist das nicht méglich. Dort werden alle Festplatten als lokale Fest-
platten an den einzelnen Rechnern betrieben. Der Zugriff auf die Festplatten
anderer Rechner erfolgt iiber NFS. Wird MIDAS in einer Mehrrechnerkonfigura-
tion betrieben, hat die Benutzung einer einzelnen Festplatte den Nachteil, dafl
der Rechner, auf dessen Festplatte die Datenbank gespeichert ist, nur billige, lo-
kale Festplattenzugriffe tatigen muf}, wohingegen alle anderen Rechner die Daten
nur durch teure NFS-Zugriffe iiber das Netzwerk bekommen.

Ausgehend von dieser Uberlegung wurde in MIDAS eine Verteilung der physi-
schen Datenbanksegmente auf beliebig viele Festplatten ermoglicht. Dabei bleibt
die Verteilung der Daten fiir alle Schichten des Systems oberhalb der E/A-

Komponente transparent.

Im folgenden wird der verwendete Algorithmus fiir die Verteilung der Daten be-
schrieben. Es werden Messungen vorgestellt, welche die Vorteile dieser Aufteilung
dokumentieren.

3.5.1.1 Aufteilung der Segmente — Partitionierung

In MIDAS werden Segmente auf mehrere Dateien abgebildet, nicht mehr wie
in TransBase auf eine einzelne. Jede dieser Dateien wird in einem anderen Ver-
zeichnis abgelegt. Die Verzeichnisse koénnen sich auf verschiedenen lokalen oder
entfernten Festplatten befinden, so dafl eine Aufteilung auf mehrere Festplat-
ten erzeugt werden kann. Insofern wird im folgenden immer die Rede von einer
Aufteilung auf mehrere Verzeichnisse sein. Natiirlich kann auch eine Aufteilung
auf mehrere Verzeichnisse einer Festplatte erfolgen. Dabei sind allerdings keine
Verbesserungen zu erwarten.
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Bei der Implementierung dieser Aufteilung wurde im wesentlichen darauf Wert
gelegt, dafl von allen Rechnern méglichst gleiche Zugriffsbedingungen auf die Da-
ten bestehen, um einem Shared-Disk-Datenbanksystem moglichst nahezukom-
men. Die Verteilung der Daten sollte also transparent fiir die oberen Schichten
des Systems vorgenommen werden. Die Untersuchung spezieller datenabhangiger
Verteilungen wie Partitionierungen, die von den Algorithmen in der Cachever-
waltung oder in der Anfrageverarbeitung benutzt werden kénnen, um moglichst
viele lokale Zugriffe zu generieren, sollten hier nicht untersucht werden. Zudem
war eine moglichst einfache Implementierung erwiinscht.

Die Einheit, die bei einem Aufruf der E./A-Komponente von der Festplatte gelesen
oder geschrieben wird, ist eine MIDAS-Seite (siehe auch Abschnitt 3.1). Diese
Einheit bot sich als Granulat der Verteilung an, da dies die kleinste Einheit
ist, in die Segmente aufgeteilt werden kénnen, ohne massive Anderungen an den
E/A-Funktionen vorzunehmen. Bei den verwendeten Datenbanken handelt es sich
meist um Blocke von 32 oder 64 KByte, je nach Anzahl der Subseiten.

Die Aufteilung der Seiten eines Segments erfolgt zyklisch (round robin) iiber die
verschiedenen Dateien. Dabei wird mit der ersten Seite jedes Segments ebenfalls
zyklisch begonnen, d.h. die ersten Seiten verschiedener Segmente werden der
Reihe nach auf verschiedene Verzeichnisse verteilt, um keine Ungleichverteilung
zu erzeugen. Wie in Abbildung 3.7 dargestellt, entstehen bei der Verteilung eines
Segments auf N Verzeichnisse aus einer Datei (= 1 Segment) N Dateien, sofern
das Segment mindestens N MIDAS-Seiten hat. Bei kleineren Segmenten wird
nach deren vollstandiger Verteilung aufgehort, d. h. es werden keine leeren Dateien
angelegt.

Der Zugriff auf eine Seite erfolgt wie bisher iiber die Angabe der Segmentnummer
und der MIDAS-Seitennummer innerhalb des Segments. Zusammen mit der festen
Anzahl der Verzeichnisse lassen sich die neue Datei und die Seitennummer in
dieser Datei leicht bestimmen:

Das Verzeichnis wird aus der Summe von Seiten- und Segmentnummer modulo
der Anzahl der Verzeichnisse ermittelt.

i = (Seitennummer 4+ Segmentnummer) mod AnzahlVerzeichnisse

Dabei gibt der Wert ¢ an, daf sich die Datei mit der gewiinschten Seite
im i-ten Verzeichnis befindet. Die Angabe der Segmentnummer in dieser
Formel ist notwendig, da iiber sie sichergestellt wird, dal die ersten Seiten
der Segmente zyklisch auf die vorhandenen Verzeichnisse verteilt werden

(Round-Robin-Verteilung).

Die Seitennummer innerhalb des neuen Segments wird aus der alten Seiten-
nummer dividiert durch die Anzahl der Verzeichnisse ermittelt:

SeitennummerInDater = Seitennummer div AnzahlVerzeichnisse
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Abbildung 3.7: Verteilung eines Segments auf mehrere Verzeichnisse

Mit diesen Werten wird das Segment angesprochen und die Seite aus der entspre-
chenden Datei geladen.

3.5.1.2 Leistungsanalyse

Die Messungen wurden auf dem Mehrprozessorsystem durchgefithrt (siehe An-
hang A). Verwendet wurden die TPC-A- (20 tps, 210 MByte) und die TPC-C-
Datenbanken (3 Warehouses, 320 MByte) mit Subseiten von 8 KByte (siehe An-
hang C). MIDAS-Seiten waren in 4 Subseiten unterteilt. Da bei diesem Versuch
Plattenzugriffe gemessen werden sollten, wurde bei beiden Datenbanken ein recht

geringer Cache von 64 MIDAS-Seiten (2 MByte) eingestellt.

Vor Beginn der Messungen wurde mit einem Hilfsprogramm die maximale
Transferrate einer Festplatte ermittelt. Beim sequentiellen Lesen betrdgt sie
ca. 5 MByte/s, bei Random-Zugriff zum Lesen von 64 KByte-Blocken, wie es
etwa in MIDAS geschieht, ca. 1,6 MByte/s.

Alle Messungen wurden mit vier parallelen Applikationen durchgefiithrt. Variiert
wurde die Anzahl der Festplatten und die verwendete Transaktion.

Folgende Ergebnisse wurden bestimmt:

Gemessen wurde jeweils mit 4 parallelen Applikationen und mit auf 1, 2 und 4
Festplatten aufgeteilten Datenbanken. Als Transaktionen wurden die TPC-ARO-
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Transaktion sowie die TPC-C**9-Transaktion verwendet (siche Anhang D).
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Abbildung 3.8: Laufzeitverdnderungen bei Verteilung auf mehrere Festplatten

In Abbildung 3.8 sind die prozentualen Beschleunigungen einer Transaktion bei
der Verteilung der Segmente auf mehrere Festplatten dargestellt. Die prozentuale
Darstellung wurde gewéhlt, um beide Transaktionen einander in einem Diagramm
gegeniiberstellen zu kénnen. Die mit einer Festplatte erreichten Zeiten wurden als
100 %-Marke festgesetzt, die anderen entsprechend umgerechnet.

Deutlich zu sehen sind die bei beiden Transaktionen unterschiedlichen Effekte.
TPC-ARO eine sehr kleine Transaktion, die pro Aufruf eine, selten auch zwei
Seiten von der Festplatte liest, kann iiberhaupt nicht von der Umstellung profi-
tieren. Da die Anforderungen sehr klein sind, treten offensichtlich auch bei nur
einer Festplatte keine Wartezeiten auf. Somit kann von der Verteilung nicht pro-
fitiert werden. Das deckt sich mit Beobachtungen, die dem Datenvolumen galten,
das bei Testmessungen von der Festplatte gelesenen wurde. Wéhrend bei einer
Festplatte Durchsatzraten von ca. 600 KByte/s beobachtet wurden, sank dieser
Wert bei der Verwendung von vier Festplatten auf ca. 180 KByte pro Sekunde
und Festplatte. Beides sind Durchsatzraten, die nicht an die Leistungsgrenzen
der Festplatten stoflen. Hier wird die Ausfiihrungsgeschwindigkeit einer Trans-
aktion also offensichtlich von der Leistung und Auslastung der CPU und den
Grundwerten der Festplatte (Positionierungszeit, Rotationslatenzzeit) bestimmt.

Bei den Transaktionen von TPC-C°*©dagegen ist der Ausfithrungszeitgewinn
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deutlich. Die Verbesserung um 40 % gegeniiber einer Festplatte ist auf die groien
Datenmengen zuriickzufiihren, die bei diesen Transaktionen gelesen werden. Hier
wird im sequentiellen Fall die Festplatte iiber ihre Grenzen hinaus gefordert, bei
Testmessungen wurde ein Datendurchsatz von nur 2450 KByte/s gemessen. Dabei
war die Festplatte, verursacht durch die konkurrierenden Zugriffe auf unterschied-
liche Sektoren, offenbar an ihrer Leistungsgrenze angelangt. Vergleichsmessungen
mit einem Hilfsprogramm haben gezeigt, dafl die maximale Transferrate bei hun-
dertprozentigem Random-Zugriff bei diesen Festplatten bei 1,6 MByte/s liegt.
Bei Messungen mit nur einer Applikation konnten Transferraten iiber 4 MByte/s
beobachtet werden, die durch sequentielles Lesen mit Relationen-Scans erreicht
wurden. Bei der Verwendung von vier Festplatten lagen die Transferraten immer-
hin noch bei 780 KByte pro Sekunde und Festplatte, das sind ca. 3,2 MByte/s
insgesamt. In Tabelle 3.6 sind diese Werte noch einmal aufgelistet.

Transaktion | Festplatten | Zeit/TA | Lesedurchsatz 1 Festplatte
TPC—-ARC 1 150 ms 600 KB/s

2 150 ms 310 KB/s

4 150 ms 180 KB/s
TPC-C5+¢ 1 13.0 s 2.468 KB/s

2 10.0 s 1.335 KB/s

4 7.7s 780 KB/s

Tabelle 3.6: Durchsatz bei Verteilung der Segmente

Die TPC-C*+9_Transaktion hat sich als festplatten-beschrinkt herausgestellt.
Sie konnte damit deutlich von der verbesserten Festplattenkonfiguration profitie-
ren.

3.5.1.3 Replikation

Zusétzlich zur Partitionierung der Segmente kénnen in MIDAS die Segmente
auch repliziert in mehreren Verzeichnissen auf verschiedenen Festplatten gehalten
werden. Dabei hat in einer Mehrrechnerkonfiguration jeder Rechner die komplette
Datenbank auf seiner lokalen Festplatte zur Verfiigung.

Diese Variante der Datenhaltung ist nur fiir lesende Transaktionen geeignet, da
die Daten nicht konsistent gehalten werden. Sie wurde nur zu Testzwecken be-
nutzt, um eine Rechnerkonfiguration zu ermdéglichen, in der alle Rechner auf alle
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Daten gleichen und schnellen Zugriff besitzen.

3.5.1.4 Zusammenfassung

Die Aufteilung der Segmente kann insgesamt positiv bewertet werden. Bei klei-
nen Transaktionen ergibt sich zwar kein Vorteil, es kénnen jedoch auch keine
negativen Auswirkungen gemessen werden. Bei Transaktionen, die grofle Daten-
mengen lesen, ist die Geschwindigkeitssteigerung jedoch erheblich. Hier werden
bis zu 40 % bessere Resultate erzielt. Diese Ergebnisse begriinden sich in den
Leistungsgrenzen der Festplatten, die erreicht werden, wenn grofle Transaktionen
parallel zugreifen. Durch die Aufteilung auf mehrere Festplatten wird ein Engpaf
erweitert und ein insgesamt hoherer Durchsatz erzielt.

Die Messungen wurden im Mehrbenutzerbetrieb durchgefiihrt. Es gibt aber auch
spezielle Situationen, in denen eine Verteilung auf mehrere Festplatten ungiinstig
ist. So wurde im Einbenutzerbetrieb mit Transaktionen, die nur einen sequentiel-
len Scan auf eine grofie Relation durchfiihrten, eine Verschlechterung um 5 % in
der Transaktionslaufzeit festgestellt. Das ist moglicherweise auf die komplizier-
ten Wechselwirkungen zwischen Betriebssystem- und Festplattencache zuriick-
zufithren, die das sequentielle Lesen einer Datei von einer Festplatte offenbar
besser unterstiitzen als das sequentielle Lesen mehrerer Dateien auf mehreren
Festplatten.

Dagegen wird durch die Verteilung der Segmente ein Ungleichgewicht in der Rech-
nerkonfiguration bei nur einer verwendeten Festplatte ausgeglichen.

Wenn in einer Konfiguration N Rechner verwendet werden und die Datenbank
auf die lokalen Festplatten der Rechner verteilt ist, so haben alle Rechner die-
selbe Zugriffscharakteristik auf die permanenten Daten. ﬁ der Zugriffe erfolgen
lokal, die restlichen greifen auf die Festplatten anderer Rechner zu. Diese Vertei-
lung der Datenbank wird im folgenden als lokale Partitionierung oder lokale
Verteilung bezeichnet.

Alternativ kénnen die Daten auf Festplatten verteilt werden, auf denen das Da-
tenbanksystem nicht lauft, womit zwar ein schlechterer Durchsatz, dafiir aber
ein vollkommen gleichférmiger Zugriff auf die Daten erreicht wird. Diese Ver-
teilung der Datenbank wird im folgenden als entfernte Partitionierung oder
entfernte Verteilung bezeichnet.

Einen ebenfalls vollkommen gleichférmigen Zugriff erhélt man mit der Replika-
tion der physischen Daten auf alle lokalen Festplatten des Systems. Diese Art
der Verteilung wird im folgenden als lokale Replikation bezeichnet. Damit
kommt MIDAS den Charakteristika eines Shared-Disk-Datenbanksystems we-
sentlich ndher, bei denen kein Rechner bevorzugten Zugriff auf bestimmte Daten
hat.
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Messungen zu diesen Rechnerkonfigurationen finden sich in Abschnitt 4.3.1. Aus-
wirkungen, die aus der lokalen oder entfernten Lage der Daten entstehen, werden
in Abschnitt 3.5.2 besprochen.

3.5.2 Cache- und NFS-Problematik

In einem “echten” Shared-Disk-System haben alle Rechner zum einen gleichférmi-
gen Zugriff auf alle Daten (siehe auch Abschnitt 3.5.1). Zum anderen sollten lo-
kale Cachezugriffe effizienter als entfernte Cachezugriffe und diese giinstiger als
Festplattenzugriffe sein. Dies ist in MIDAS nicht immer der Fall.

Wird MIDAS in der in Anhang A beschriebenen Mehrrechnerkonfiguration be-
trieben, konnen unerwartete Zeiteffekte beim Laden einer MIDAS-Seite auftreten.
Im Gegensatz zu den Anforderungen an ein “echtes” Shared-Disk-System kann
es passieren, dafl das Laden einer Seite von lokaler Festplatte oder {iber NFS
billiger ist als eine Seite aus einem entfernten Datenbankcache zu transferieren.
Die Architektur von MIDAS und alle implementieren Algorithmen entsprechen
denen eines Shared-Disk-Systems. Die einzige Abweichung von den Charakteri-
stika eines Shared-Disk-Systems ist das Auftreten dieses Ungleichgewichtes bei
den Datenzugriffen.

Das Ungleichgewicht ergab sich aus der unterschiedlichen, teilweise konkurrieren-
den Funktionsweise von Datenbanksystem und Betriebssystem?.

Betrachtet wird folgende Situation: Auf einem Rechner des Mehrrechnersystems
entsteht eine Seitenanforderung an die Cacheverwaltung. Die Cacheverwaltung
stellt fest, dafl sich diese Seite nicht im rechnerlokalen Datenbankcache befin-
det. Es gibt folgende drei Moglichkeiten, die angeforderte Seite in den lokalen
Datenbankcache zu laden:

e Die Seite befindet sich im Datenbankcache eines anderen Rech-
ners:

In diesem Fall wird dem anfragenden Rechner die geforderte Seite mittels
PVM-Nachricht zugesandt. Dies dauert bei der vorgegebenen Hardware-
ausstattung im giinstigsten Fall ca. 12 ms. Dieser Wert steigt bei hoher
Netzbelastung aber schnell auf bis zu 100 ms an. Hohe Netzbelastung kann
dabei durch viel E/A {iber NFS und viele Nachrichten der Cacheverwal-
tung bei einer hohen Zahl an parallelen Anfragen entstehen. Der Wert von
100 ms ergab sich bei dem 4-Rechnersystem bei 8 parallelen Transaktionen

unter OLTP-Last.

9 Auf einem Mehrprozessorsystem treten diese Effekte nicht auf. Eine Betrachtung des Da-
tenbankcaches auf einem solchen System findet sich in Abschnitt 4.3.4.
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e Die Seite wird von der lokalen Festplatte geladen:

Dieser Fall tritt ein, wenn sich die Seite in keinem der Datenbankcaches
der beteiligten Rechner, sondern auf der lokalen Platte des anfordernden
Rechners befindet. Die Ausfithrungszeit eines solchen Auftrages liegt, in-
klusive Aufruf durch die Cacheverwaltung, zwischen 8 ms und 20 ms. Die
Schwankungen héngen dabei im wesentlichen von der Art des Zugriffs auf
die Festplatte ab. Bei erneutem, schnellem Zugriff auf die gleiche Spur der
Festplatte (sequentielles Lesen), bei der keine Neupositionierung des Lese-
kopfes notwendig ist, kdnnen kurze Zeiten erzielt werden. Allerdings kann
die Ausfithrungszeit auch auf unter 2 ms sinken, falls sich die vom Daten-
banksystem angeforderten Dateiblocke noch im Festplattencache des Be-
triebssystems befinden. Dieser Cache li8t sich nicht ausschalten'®.

e Die Seite wird iiber NFS von entfernter Festplatte geladen:

Dieser Fall tritt ein, wenn sich die Seite in keinem der Datenbankcaches
der beteiligten Rechner und nicht auf der lokalen Platte des anfordernden
Rechners befindet. Die Ausfithrungszeit eines solchen Auftrags liegt, inklu-
sive Aufruf durch die Cacheverwaltung, im giinstigen Fall zwischen 20 ms
und 30 ms. Bei hoher Netzbelastung steigt dieser Wert entsprechend Fall 1
an. Allerdings kann die Ausfiihrungszeit wie bei der lokalen Festplatte auf
unter 2 ms sinken, falls sich die angeforderten Dateiblécke im lokalen NF'S-
Cache befinden. Auch dieser Cache l&t sich weder ausschalten noch ist

seine Grofle einstellbar.

Die Auswirkungen der oben beschriebenen Eigenschaften in einer Mehrrechner-
konfiguration sind in Abbildung 3.9 dargestellt. Sie zeigt die Ergebnisse von
Durchsatzmessungen auf einem 2- sowie einem 4-Rechnersystem. Gemessen wur-
de unter TPC—-C-Last, einer Last mit vielen Festplattenzugriffen und in dieser
Konfiguration mit einer Cachetrefferrate zwischen 20 % und 50 %. Die Datenban-
ken wurden dabei alternativ lokal repliziert, entfernt verteilt oder lokal verteilt!!
gehalten.

Der hier zu beobachtende Effekt ist, dafl mit steigender Cachegréfle der Durchsatz
entweder abféllt oder bestenfalls gleich bleibt. Dies betrifft sowohl das 2-Rechner-
als auch das 4-Rechnersystem.

Bei den Konfigurationen mit lokal replizierten Daten féllt der Durchsatz wie zu
erwarten war besonders stark ab, da die lokalen Festplattenzugriffe billiger sind
als die Zugriffe {iber das verwendete Fast-Ethernet.

0Dadurch lieRe sich eine Situation simulieren, in der lokale Festplattenzugriffe nicht billiger
als Netzzugriffe sind.

'Bei N Rechnern hilt jeder Rechner % der Daten lokal. Siehe Abschnitt 3.5.1.
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Abbildung 3.9: Cacheeffekte bei steigender Rahmenzahl

Aber auch bei den Konfigurationen, bei denen alle Daten auf entfernten Festplat-
ten liegen und somit tiber NFS transferiert werden miissen (entfernte Verteilung),
steigt der Durchsatz mit steigender Cachegrofle nicht an, obwohl die NFS-Zugriffe
normalerweise teurer sind als die Seiteniibertragung aus einem Datenbankcache
eines anderen Rechners. Dieser Effekt kommt durch den NFS-Cache zustande.
Durch Treffer im NFS-Cache bei NFS-Festplattenzugriffen wird die durchschnitt-
liche Zugriffszeit von NFS-Zugriffen auf etwa die Zugriffszeit von Seiteniibertra-
gungen aus Datenbankcaches gesenkt.

Fazit

Zusammenfassend muf} festgestellt werden, dafl MIDAS in einer Mehrrechnerkon-
figuration mit der zur Verfiigung stehenden Hardwareausstattung keine Vorteile
aus grofen Datenbankcaches ziehen kann'?, da Treffer in entfernten Datenbank-
caches oftmals teurer als Festplattenzugriffe sind!>.

Fine “natiirlichere” Situation konnte man hier nur iber ein schnelleres Netzwerk

12Die Datenbankcaches diirfen allerdings nicht besonders klein sein, um ein gutes Funktio-
nieren verschiedener Datenbankoperatoren, die eine gewisse Mindestanzahl an Datenbankca-
cheseiten bendtigen, zu gewihrleisten.

13Nicht beriicksichtigt sind hierbei rechnerlokale Operationen wie Sortierungen, die bei gréfie-
ren lokalen Datenbankcaches ihre E/A-Operationen reduzieren und somit natiirlich von grofie-
rem Cache profitieren.
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schaffen'?, das in der Lage ist, Datenbankseiten schneller zu transferieren als lo-
kale Festplatten dies tun. Alternativ dazu miifite die Moglichkeit bestehen, den
NFS-Cache zu deaktivieren. Damit wéren NFS-Zugriffe wieder langsamer als der
Seitenaustausch zwischen den Datenbankcaches. Sind dann alle Daten auf ent-
fernten Festplatten gespeichert, entsteht das gewiinschte Verhalten im System.
Festplattenzugriffe sind nicht billiger als entfernte Cachezugriffe. Allerdings ent-
steht dabei eine sehr hohe NFS5-Netzbelastung.

3.5.3 NFS und Datenkohirenz

Neben den Cacheeffekten und der hohen Netzbelastung, die durch die NFS-
Zugriffe verursacht werden, ist noch zu beriicksichtigen, dafl der Finsatz von
NFS keine Datenkohérenz bei verteilten Schreiboperationen garantiert. Es ist
beispielsweise nicht sichergestellt, dafl nach dem Schreiben einer Datenseite auf
Festplatte ein Lesen derselben Datenseite von einem anderen Rechner die neue
Version der Seite liefert.

Darin liegt ein weiterer Grund, NFS in Zukunft nicht mehr zu verwenden. Als
Alternative zu NFS bietet sich die Verwendung einer von NFS unabhéngigen
E/A-Komponente an, die wie ein verteiltes Dateisystem wirkt, fiir die gewiinsch-
te Koharenz sorgt und den Prototypen weiterhin als Shared-Disk-Architektur
erscheinen 1aft. Als Grundlage fiir die Implementierung einer solchen E/A-
Komponente kénnte die Programmbibliothek PFSLib dienen [Lamberts 97]. Al-
lerdings wird durch eine derartige Losung das Problem der hohen Netzbelastung
durch Festplattenzugriffe nicht behoben.

Eine optimale Losung wiirde die Verwendung von direkt an alle Rechner ange-
schlossenen Festplatten bieten, beispielsweise in Form eines RAID-Systems.

3.6 Pufferverwaltung — Sperrverwaltung und
Koharenzkontrolle

Dieser Abschnitt beschreibt kurz den in der Pufferverwaltung verwendeten Algo-
rithmus zur Kohérenzkontrolle, da die dort vorkommenden Begriffe bei spéteren
Leistungsanalysen in Kapitel 4 benotigt werden.

In [Listl 96] wurde fiir die Koharenzkontrolle ein Algorithmus mit Invalidierung
zum Transaktionsende und dynamischen Seitenbesitzern vorgeschlagen. Dieser

Die Ursache fiir die zu langsame Ubertragung liegt nur zu einem sehr kleinen Teil an der
Verwendung von PVM, da PVM, wie in Abschnitt 3.3 gezeigt, die vorhandenen Netzkapazititen
relativ gut ausnutzt.
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Algorithmus wurde in erste Versionen von MIDAS integriert.

Messungen auf dem Simulationssystem DBSIM [Bozas 98] haben gezeigt, daf
der Algorithmus zu viel Kommunikation im System hervorruft. Als Alternative,
die einfach zu implementieren ist und weniger Kommunikation erzeugt, wurde
ein Algorithmus mit On-Request-Invalidierung und festen Seitenbesitzern vor-
geschlagen [Bozas 98] und in MIDAS implementiert. Zusétzlich sind bei diesem
Algorithmus die Zusténdigkeiten der Kohédrenzkontrolle und der Sperrverwaltung
identisch vergeben, d.h. der Seitenbesitzer ist gleichzeitig auch fiir die Vergabe
von Sperren auf die Seite verantwortlich. Dadurch kénnen die Synchronisations-
nachrichten und Nachrichten der Kohdrenzkontrolle zusammengelegt werden. Da-
durch kann das Nachrichtenvolumen zusétzlich gesenkt werden.

Lokaler Cache Rechner A Lokaler Cache Rechner B Lokaler Cache Rechner C
1: GLM-Request 2: Forwar d-Request S
//\\ -
Cache/Lock Cache/Lock
Server Server
~
2" Load-Page

\/

3: Store-Page | S

Abbildung 3.10: Nachrichten der Kohérenzkontrolle und Sperrverwaltung

Der allgemeine Ablauf des Algorithmus ist in Abbildung 3.10 schematisch dar-
gestellt. Die Abbildung enthilt keine vollstindige Darstellung aller Falle, die
auftreten kénnen und dient nur der Begriffsklarung fiir die in spéteren Abschnit-
ten verwendeten Begriffe. Eine ausfiihrliche Beschreibung des Algorithmus findet

sich in [Bozas 98].

In einem Interpreter auf Rechner A entsteht eine Seitenanforderung auf Seite 5,
die sich nicht im lokalen Cache befindet. Der Interpreter sendet daraufhin eine
Nachricht (GLM-Request) an den Besitzer der Seite, den Rechner B, um die

aktuelle Version der Seite und eine Sperre auf die Seite zu erhalten.
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Ist die aktuelle Version der Seite in einem der lokalen Caches vorhanden (hier auf
Rechner ('), so wird die Anforderung an den Rechner C weitergeleitet (Forward),
auf dem sich die Seite aktuell befindet. Dieser sendet die Seite dann zusammen
mit der gewdhrten Sperre an Rechner A (Store-Page).

Ist die Seite in keinem der lokalen Caches vorhanden, bekommt Rechner A vom
Besitzer der Seite die Nachricht, sich die Seite selbst von Festplatte zu laden
(Load-Page).

3.7 Cachebereiche — Rahmenkontingente

In MIDAS wurde eine dynamische Verteilung von Cache-Rahmenkontingenten
implementiert [Brandmayer 97]. Die im lokalen Cache vorhandenen Rahmen wer-
den bis zur vollsténdigen Fiillung des Caches mit MIDAS-Seiten an beliebige
Segmenttypen vergeben. Als Segmenttypen werden permanente Segmente, Kom-
munikationssegmente und temporare Segmente, die beispielsweise Zwischenergeb-
nisse von Sortierungen beinhalten, unterschieden.

Bei der Vergabe der Rahmen spielt es zunachst keine Rolle, fiir welchen Segment-
typ der Rahmen angefordert wurde. Erst bei vollstandiger Fiillung des Caches,
wenn die ersten Seiten wieder verdréingt werden miissen, wird an Hand einer
prozentualen Einstellung entschieden, welcher Segmenttyp mehr als den ithm zu-
stehenden Platz belegt. Seiten dieses Typs werden zuerst verdrédngt, um freie
Rahmen zu erhalten. Erst wenn keiner der Segmenttypen sein Kontingent iiber-
schritten hat und keine freien Rahmen mehr existieren, werden auch Seiten aus
dem eigenen Kontingent an Rahmen verdrangt.

Diese Strategie sichert eine optimale Ausnutzung der gesamten zur Verfiigung ste-
henden Anzahl an Cacherahmen, unabhéngig von den speziellen Anforderungen
der bearbeiteten Anfragen. Im Gegensatz dazu hat TransBase getrennte Bereiche
fester Grofle fiir permanente und temporédre Segmente, wodurch viel Speicher-
platz ungenutzt bleibt, wenn der entsprechende Segmenttyp nicht oder nur wenig
benutzt wird.

3.8 Zusammenfassung

In diesem Kapitel wurden wesentliche Aspekte, die sich bei der Implementierung
des Ausfiihrungssystems durch neue Konzepte oder Umstellung alter System-
komponenten von TransBase ergaben, vorgestellt und ihre Auswirkungen auf die
Leistungsfahigkeit des Systems analysiert.

Zunichst wurde gezeigt, wie das Konzept der Seiten und Subseiten einfach in
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MIDAS zu integrieren war und dabei eine leichte Portierbarkeit alter TransBase-
Anwendungen beibehalten werden konnte.

Des weiteren stellten sich Latches als am besten geeigneter Mechanismus zur Syn-
chronisation auf den Datenstrukturen von MIDAS heraus. Das dabei verwendete
Granulat der Synchronisation wurde so gewidhlt, dafl ein hoher Parallelitatsgrad
im Ausfithrungssystem ermoglicht wird, ohne zu viele Verwaltungskosten zu er-
zeugen.

Anschliefend wurden die Kommunikationscharakteristika von MIDAS vorgestellt.
Das Nachrichtenaufkommen ist kontinuierlich sehr hoch, so daf§ eine Umstellung
der Architektur des Ausfithrungssystems sowie lokale Varianten der Kommunika-
tionssegmente notwendig wurden, um teure Nachrichten einzusparen. PVM sowie
einige PVM-spezifische Einstellungen wurden bewertet.

Weiterhin stellte es sich als notwendig heraus, Daten im parallelen Datenbank-
system MIDAS auf mehrere Festplatten zu verteilen, um die Festplatten nicht
zu schnell zum Leistungsengpall werden zu lassen und die Architektur einem
Shared-Disk-System anzunéhern. Die aktuelle Hardwarekonfiguration mit dem
verwendeten Fast-Ethernet, das aufler durch Systemnachrichten auch noch durch
NFS-Zugriffe belastet wird, und Betriebssystemcaches, die das Verhalten des Da-
tenbankcaches negativ beeinflussen, stellen zusétzliche Probleme bei der Ein- und

Ausgabe dar.

Bei der Umsetzung von Konzepten in einem realen System sind viele zuséatzliche
Anforderungen an eine effiziente Implementierung zu beachten, ohne die kein gut
funktionierendes System entstehen kann. Bei der Implementierung von MIDAS
konnten diese Anforderungen erfiillt werden. MIDAS stellte sich als leistungsféhi-
ges System fiir die Evaluierung verschiedener Datenbankkonzepte heraus.



Kapitel 4

Leistungsanalysen

Dieses Kapitel befafit sich mit Leistungsanalysen, die die erfolgreiche Implemen-
tierung von MIDAS belegen. Dazu werden in Abschnitt 4.1 vergleichende Analy-
sen mit TransBase vorgestellt, aus dem MIDAS entwickelt wurde. Danach folgen
Aussagen iiber die Skalierbarkeit des Systems.

Es werden Aussagen iiber die Effizienz des Ausfithrungsystems getroffen. Da-
zu wurden hauptséchlich Messungen mit Inter-Transaktionsparallelitdt durch-
gefiihrt.

Zuerst wird die Leistung der Systeme MIDAS und TransBase verglichen, um so
den Entwicklungsprozefl bewerten zu konnen (Abschnitt 4.1). Anschlieend wird
die Skalierbarkeit des Systems analysiert, dabei wird auch auf Intra-Transakti-
onsparallelitdt eingegangen (Abschnitt 4.2). In Abschnitt 4.3 erfolgt die Analyse
des E/A-Verhaltens des Systems. Dabei werden sowohl Cacheeffekte als auch
E/A-Granulate betrachtet. Abschliefend zeigt Abschnitt 4.4 Leistungsgrenzen
des Systems auf.

Sofern nicht anders vermerkt, wurden bei den durchgefithrten Messungen die
Rechnerkonfigurationen aus Anhang A sowie die in Anhang B bis Anhang D
ausfithrlich beschriebenen Benchmarks, Datenbanken und Transaktionen verwen-
det. Die meisten Messungen wurden mit zwei unterschiedlichen, représentativen
Lasten, einer OLTP-Last und einer komplexeren, E/A-intensiveren TPC-C-Last,
durchgefiihrt.

4.1 Vergleich von MIDAS mit TransBase

In Abschnitt 2.5 wurde beschrieben, wie MIDAS aus TransBase entwickelt wur-
de und welche Teile des Source-Codes dabei wiederverwendet werden konnten.
Bei der Entwicklung war zu erwarten, daff in MIDAS aufgrund der eingefiihr-

79
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ten Parallelitdt Leistungseinbuflen gegeniiber TransBase auftreten werden. Als
Grund fiir die zu erwartenden Leistungseinbuflen in MIDAS kamen die grofiere
Anzahl an Prozessen, die ProzefgroBen und die durch die verteilte Cacheverwal-
tung benotigten neuen Algorithmen zur Sperrverwaltung und Kohéarenzkontrolle
in Frage. Die ersten Fragestellungen, die sich fiir den lauffahigen Prototyp MIDAS
ergaben, waren deshalb:

o Wie leistungsféhig ist MIDAS im Vergleich zu TransBase?
e Konnen einzelne Anfragen in etwa der gleichen Zeit beantwortet werden?

e Bringt die eingefiihrte Parallelitdt Vorteile bei mehreren parallel laufenden
Anfragen?

4.1.1 Meflbedingungen

Die originale TransBase-Version, aus der MIDAS entwickelt wurde, ist nur unter
SunOS 4.1 laufféhig, MIDAS dagegen wird unter Solaris ab Version 2.5 entwickelt.
Um vergleichbare Meflergebnisse von beiden Systemen erhalten zu kénnen, wurde
TransBase ebenfalls auf Solaris portiert. Dadurch konnten bei den Vergleichsmes-
sungen identische Bedingungen bei Hardware, Betriebssystem und Ubersetzern
geboten werden.

Auf der Seite der Datenbanksysteme wurde versucht, alle Systemparameter
moglichst identisch einzustellen. Diese sind in Tabelle 4.1 gegeniibergestellt.

Einstellung TransBase MIDAS
Cache fiir permanente Segmente | 16 MByte 16 MByte
Seitengrofle 8 kB 8 kB
Anzahl Subseiten — 1
Datenbank TPC-A 20 tps (210 MByte)
Datenbank TPC-C 3 Warehouses (320 MByte)
Lage der Datenbanken lokal
Betriebssystem Solaris

Rechner! 4-Prozessorsystem
Hauptspeicher 128 MByte

Tabelle 4.1: Gegeniiberstellung der Meflbedingungen in TransBase und MIDAS
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Insbesondere wurden bei beiden Systemen gleich grofie Datenbankpuffer angelegt
und identische Seitengréfien verwendet. Da in der Implementierung von MIDAS
die Subseiten den TransBase-Seiten entsprechen, bestanden die MIDAS-Seiten
daher auch jeweils in genau einer Subseite. Damit waren die pufferinternen Verar-
beitungseinheiten (MIDAS-Subseiten, TransBase-Seite) sowie die Austauschein-
heiten mit dem Sekundéarspeicher (MIDAS-Seiten, TransBase-Seite) identisch.
Durch die Einschrankung auf eine Subseite besitzt MIDAS allerdings einen klei-
nen Nachteil, da es Seiten und Subseiten verwalten muf}, aber nicht von einer
hohen Subseitenanzahl profitieren kann.

Die Datenbankgréfie wurde so gewéhlt, dafi die DB weder im Betriebssystem-
noch im Datenbankcache gehalten werden kann. Alle gestarteten Prozesse befan-
den sich auf dem 4-Prozessorsystem.

4.1.2 OLTP-Last

I TransBase, 1 CPU EEEMIDAS, 1 CPU

I TransBase, 4 CPUs —IMIDAS, 4 CPUs

—{ 73— Durchsatz: TransBase, 1 CPU —O— Durchsatz: MIDAS, 1 CPU

—— Durchsatz: TransBase, 4 CPUs Durchsatz: MIDAS, 4 CPUs
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Anzahl der parallelen Anfragen

Abbildung 4.1: TransBase, MIDAS — Laufzeiten und Durchsatz unter TPC-AF°

In Abbildung 4.1 sind die Meflwerte fiir eine unterschiedlich grofle Anzahl par-
alleler TPC-ARO-Anfragen als Balken dargestellt. Bei jedem Parallelitétsgrad
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werden die Werte von TransBase und MIDAS einander gegeniibergestellt. Da-
bei existieren fiir jedes System zwei Balken, wobei einer die Ausfithrungszeit auf
dem 4-Prozessorsystem mit nur einer aktiven CPU darstellt, was damit einem 1-
Prozessorsystem entspricht. Der andere Balken symbolisiert die Ausfiihrungszeit
mit vier aktivierten CPUs. Die vier Kurven in der Abbildung stellen den Durch-
satz in Transaktionen pro Minute dar, abgetragen auf der rechten Y-Achse.

Deutlich zu erkennen ist, dafl auf dem 1-Prozessorsystem TransBase nur ca. %

der Zeit benstigt, die MIDAS zur Ausfithrung der kleinen TPC-Af®-Anfragen
braucht. Bei steigendem Parallelitdtsgrad bleibt bei beiden der Durchsatz
anndhernd konstant, ebenso wie der Geschwindigkeitsvorteil von TransBase.

Dagegen erzielen beide Systeme auf dem 4-Prozessorsystem eine Durchsatzstei-
gerung bis zum Parallelitatsgrad vier. Bei héherem Parallelitdtsgrad bleibt der
Durchsatz konstant. Der Geschwindigkeitsvorteil von TransBase beim Paralle-
litatsgrad 1 von 25 % wird mit steigendem Parallelitatsgrad von MIDAS redu-
ziert, und ab Parallelitdtsgrad 6 kommen beide Systeme auf einen identischen
Durchsatz (vergleiche auch die Skalierbarkeitsmessungen in Abschnitt 4.2.2).

Der héhere Durchsatz von TransBase kann mit dem Mehraufwand erkléart wer-
den, der in MIDAS bei der Ausfithrung einer Transaktion betrieben wird. Der
Mehraufwand ist zum einen bedingt durch die Prozefigrenze zwischen Anfrage-
und Ausfithrungssystem sowie die aufwendigere Cacheverwaltung, die fiir ein ver-
teiltes Rechnersystem ausgelegt ist.

Da sich bei der Ausfithrung der nur durch die CPU beschrinkten TPC-ARO-
Anfragen auf einem einzigen Prozessor die Prozesse gegenseitig behindern, sind
auf dem 1-Prozessorsystem keine Verbesserungen bei mehreren parallelen Anfra-
gen zu erwarten. Es iiberrascht daher nicht, dafl die Durchsatzrate konstant ist,
eine sequentielle Ausfithrung der Transaktionen wére in der gleichen Zeit méglich.
Allerdings tritt auch keine Verschlechterung des Durchsatzes ein.

Auf dem 4-Prozessorsystem kénnen beide Systeme bei steigendem Parallelitats-
grad von den vier Prozessoren profitieren. Beide kénnen den Durchsatz steigern,
MIDAS sogar um 50 %. Eine groiere Steigerung auf einem Rechner kénnen beide
Systeme nicht erzielen, da in beiden Systemen viel Synchronisation und damit
Zwangssequentialisierung innerhalb der Cacheverwaltung betrieben werden mu#f,
um ein korrektes Funktionieren der Pufferverwaltung zu garantieren. Diese Syn-
chronisation geschieht bei beiden Systemen iiber Semaphore.

Bei TransBase wird bei jedem Aufruf von Funktionen der Cacheverwaltung die
komplette Cacheebene gesperrt. Dies fithrt zu einfachen Algorithmen in der Ca-
cheverwaltung, was neben der bei TransBase nicht zu beriicksichtigenden Vertei-
lung der Datenbank den deutlichen Geschwindigkeitsvorteil beim Parallelitéts-
grad 1 bewirkt. Beit MIDAS werden dagegen nur einzelne, kleine Datenstrukturen
durch die Semaphore gesperrt (siehe Abschnitt 3.2.3). Dadurch kénnen die Pro-
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zesse des Ausfithrungssystems in MIDAS verzahnter zueinander laufen und die
zur Verfligung stehenden Prozessoren besser nutzen. So kann MIDAS bei hohem
Parallelitdtsgrad den gleichen Durchsatz wie TransBase erreichen. Der Nutzen
solcher kleinen Synchronisationseinheiten ist bereits in Abschnitt 3.2.3.2 darge-
stellt.

4.1.3 TPC—-C-Last

I TransBase, 1 CPU EE= MIDAS, 1 CPU
I TransBase, 4 CPUs ——IMIDAS, 4 CPUs
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Abbildung 4.2: TransBase, MIDAS — Laufzeiten und Durchsatz unter TPC-C5+¢

Verglichen mit den Messungen der TPC-AM?-Transaktionen iiberraschen die
MeBwerte der TPC-C-Transaktionen auf den ersten Blick. Die ausgefiihrten
TPC-C5+9 Transaktionen sind eine zufillige Permutation aus 20 % Stock-Level-
Transaktionen und 80 % Order-Status-Transaktionen (siehe Anhang D). Wie in
Abbildung 4.2 zu erkennen, werden diese Transaktionen von MIDAS auf dem 1-
Prozessorsystem schneller ausgefiihrt. Die Durchsatzrate von TransBase ist schon
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ab Parallelitdtsgrad 3 fallend, wohingegen bei MIDAS der maximale Durchsatz
erst bei Parallelitiatsgrad 6 erreicht wird. Auf dem 4-Prozessorsystem erreicht
TransBase bei Parallelitatsgrad 2 den maximalen Durchsatz und liegt bei die-
sem deutlich vor MIDAS. Bei einer héheren Zahl paralleler Anfragen féllt der
Durchsatz dann stark ab. MIDAS erreicht auch hier seinen hochsten Durchsatz
bei Parallelitdtsgrad 6.

Die Ursache dieser Ergebnisse ist in der speziellen Struktur der verwendeten
Anfragen zu suchen. Etwa 80 % der Ausfithrungszeit entfallen auf die Stock-
Level-Transaktion. Wéhrend dieser Transaktion wird im wesentlich die 120 MByte
grofle Relation stock mit einem Relationen-Scan sequentiell gelesen. Durch zusétz-
liche Beobachtung von Systemmonitoren ergab sich, daf} die Ausfithrung der
Transaktionen durch die Leistung der Festplatten beschrankt ist.

Bei TransBase 148t sich schon bei geringem Parallelitatsgrad beobachten, daf
durch das restriktive Sperren der gesamten Cacheverwaltung iiber Semaphore
die parallelen Prozesse sich gegenseitig so verzogern, daf sie nicht die volle Lei-
stungsfahigkeit der Festplatten ausnutzen konnen (vergleiche Abschnitt 3.2.3.2).
Die Dateniibertragungsraten sinken von Parallelitatsgrad 3 bis 8 von 3 MByte pro
Sekunde auf 900 KByte pro Sekunde. Bei MIDAS tritt dieser Effekt nicht auf. Der
Durchsatz wird hier durch die Anzahl paralleler Prozesse beschrankt, die vom Sy-

stem optimal bedient werden kénnen. Dieser Punkt liegt bei Parallelitétsgrad 6,
also hoher als bei den TPC-AR9-Transaktionen und damit iiber der Anzahl der
Prozessoren. Dies liegt daran, daf§ die TPC-C-Last nicht CPU-beschrankt ist.

4.1.4 Schreibende Anfragen

Fiir den Vergleich zwischen TransBase und MIDAS mit schreibenden Transak-
tionen liegt nur eine alte Messung aus dem Jahr 1996 vor. Zu diesem Zeitpunkt
liefen beide Systeme noch unter dem Betriebssystem SunOS 4.1. Die bei den Mes-
sungen in den vorherigen Abschnitten verwendete TransBase-Version fiir Solaris
kann schreibende Transaktionen nur mir starken Zeitverzégerungen durchfiihren.
Es werden deshalb die Messungen unter SunOS 4.1 prasentiert, die auf einer

SunCLASSIC stattfanden.

Abbildung 4.3 zeigt die im Durchschnitt fiir eine TPC—A-Transaktion benétigten
Zeiten. MIDAS weist dabei eine leicht bessere Ausfithrungszeit auf.

Diesem Diagramm kann man allerdings nur entnehmen, dal MIDAS zum da-
maligen Zeitpunkt bei kleinen schreibenden Transaktionen etwas schneller als
TransBase war. Bei der Interpretation der Meflergebnisse muf} aber beriicksich-
tigt werden, daB MIDAS eine NoForce-Strategie anwendet, d. h. Anderungen nicht
sofort, wie TransBase, auf die Festplatte schreibt. Dafiir miissen bei dieser Stra-
tegie Recovery-Informationen zum Commit-Zeitpunkt geschrieben werden. Da in
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Abbildung 4.3: Durchschnittliche Zeiten fiir eine Transaktion TPC-A

MIDAS keine Recovery implementiert ist, fallt beim Commit einer schreiben-
den Transaktion fast keine Arbeit an, wogegen TransBase die Anderungen sofort
permanent macht.

Betrachtet man die Werte vor diesem Hintergrund, so ist nach einer Implementie-
rung von Logging und Recovery in MIDAS ein Vorteil fiir TransBase zu erwarten.

Tests mit mehreren parallelen Anfragen konnten wegen damals noch fehlender
Deadlock-Behebung im Lockmanager nicht durchgefithrt werden. TransBase diirf-
te bei einem solchen Test mit mehreren Anfragen aber sehr schlecht abschneiden,
da in der verwendeten TransBase-Version Sperren nur auf ganze Relationen verge-
ben werden und daher keinerlei parallele Ausfithrung der Transaktionen méglich
ware.

4.1.5 Zusammenfassung

Insgesamt zeigt der Vergleich von TransBase und MIDAS Vorteile zugunsten von
TransBase auf dem 1-Prozessorsystem bei kleinen Anfragen. Die Vorteile resul-
tieren aus dem Mehraufwand, der fiir die Parallelisierung in MIDAS betrieben
wurde. MIDAS besitzt eine aufwendigere, fiir ein verteiltes Rechnersystem ausge-
legte Cacheverwaltung sowie mehr Prozesse. Fiir den betriebenen Mehraufwand
ist der Leistungsunterschied von ca. % als gut zu bewerten.

Bei den anderen Konfigurationen mit héherem Parallelitdtsgrad oder mehr Pro-
zessoren féllt TransBase gegeniiber MIDAS ab, da die Nachteile von TransBase
zutage treten. Hauptnachteil ist dabei das restriktive Sperren der gesamten Ca-
cheverwaltung iiber Semaphore. MIDAS als ein auf die Parallelverarbeitung aus-
gelegtes System zeigt dabei schon auf einem Rechner seine guten Eigenschaften.



86 KAPITEL 4. LEISTUNGSANALYSEN

4.2 Skalierbarkeit

In dieser Mefireihe wurde die Skalierbarkeit von MIDAS auf unterschiedlichen
Systemkonfigurationen und unter unterschiedlichen Lasten analysiert. Bei allen
Messungen wurden 32 KByte MIDAS-Seiten mit jeweils vier Subseiten verwendet.
Der lokale Datenbankcache war auf 800 Rahmen eingestellt.

4.2.1 Verteiltes Mehrrechnersystem

Verwendet wurde das in Anhang A beschriebene verteilte Mehrrechnersystem.
Die Verteilung der Datenbank wurde zwischen entfernter und lokaler Verteilung
sowie lokaler Replikation variiert (siehe Abschnitt 3.5.1.1). Die Skalierung fand
von zwei auf vier Rechner statt. Pro Rechner war dabei eine Transaktion aktiv.

4.2.1.1 OLTP-Last

Als Transaktionslast wurde die OLTP-Version TPC-CN*¥ des TPC-C Bench-
marks verwendet. Abbildung 4.4 zeigt die bei den Messungen bestimmten
Durchsétze sowie die Skalierbarkeitswerte bei einer Skalierung von zwei auf vier
Rechner.
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Abbildung 4.4: Mehrrechnersystem — Skalierbarkeit unter OLTP-Last
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Die beste Skalierbarkeit von 95,7 % wird erreicht, wenn die Datenbank komplett
auf entfernten Rechnern verteilt ist und somit alle Zugriffe iiber NFS erfolgen.
Bei der iiblicherweise verwendeten Konfiguration, der lokalen Verteilung, bei der
die Datenbank auf die lokalen Platten der beteiligten Rechner verteilt ist, ist der
erreichte Durchsatz héher. Es wird in dieser Konfiguration aber nur eine Skalier-
barkeit von 48,2 % erreicht. Der hochste Durchsatz wird bei lokaler Replikation
der Daten erreicht. Die Skalierbarkeit sinkt bei lokaler Replikation allerdings auf
27,5 %.

Die Skalierbarkeit der entfernten Verteilung gibt die Skalierbarkeit des Systems
unter OLTP-Last am besten wieder. Keine der wichtigen Ressourcen, CPU, Fest-
platte und Netzwerk, wird hier zum Engpal. Die Skalierbarkeit liegt mit 95,7 %
nahezu an dem erwarteten Optimum.

Die schlechtere Skalierbarkeit bei lokaler Verteilung resultiert nicht aus ei-
nem Systemengpaf}, sondern aus den FEigenschaften der Verteilung. Die 2-
Rechnerkonfiguration ist gegeniiber der 4-Rechnerkonfiguration bevorteilt. Bei
ihr erfolgt die Halfte der Festplattenzugriffe lokal, wohingegen bei der 4-
Rechnerkonfiguration nur auf ein Viertel der Daten lokal zugegriffen werden kann.

Auch bei lokaler Replikation ist die niedrige Skalierbarkeit in der Bevorteilung
der 2-Rechnerkonfiguration begriindet. Bei der 4-Rechnerkonfiguration ist ins-
gesamt mehr Datenbankcache vorhanden, wodurch mehr Cachetreffer auf ent-
fernten Rechnern entstehen. In dieser Konfiguration ist allerdings der Zugriff auf
entfernte Caches teurer als der Zugriff auf lokale Festplatten. Dieser Effekt, der
aus dem verwendeten Netzwerk sowie aus Betriebssystemcaches resultiert, ist in
Abschnitt 3.5.2 genauer beschrieben.

Bei allen 4-Rechnerkonfigurationen ist bereits eine deutlich erhéhte Belastung
des Netzwerks bemerkbar. Die Bearbeitungszeit von Store-Page-Auftragen (siehe
Abschnitt 3.6), in denen ganze Seiten zwischen den lokalen Datenbankcaches
ausgetauscht werden, steigt hier von 12 ms auf 30 ms an. Dies ist ein Hinweis
darauf, daf sich dort die Leistungsgrenze des verwendeten Netzwerks ndhert.

4.2.1.2 TPC—-C-Last

Die Ergebnisse der Skalierungsmessungen auf MIDAS mit dem TPC-C Bench-
mark sind in Abbildung 4.5 dargestellt.

Den hochsten Durchsatz zeigt die Konfiguration mit lokal replizierten Daten.
Diese weist aber eine geringe Skalierung von nur 9 % beim Ubergang von zwei auf
vier Rechner auf. Die Konfigurationen mit lokal verteilten und entfernt verteilten
Daten zeigen in etwa dieselben Werte bei Durchsatz und Skalierung. Bei beiden
Konfigurationen liegt die Skalierung zwischen 64 % und 74 %.

Diese Werte sind als gut einzustufen. Beide Konfigurationen kénnen von der
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Abbildung 4.5: Mehrrechnersystem — Skalierbarkeit unter TPC—-C-Last

Erhohung der Anzahl von Prozessoren und Festplatten profitieren.

Wie erwartet zeigen sich unter dieser Last sehr grofie Vorteile beim Durchsatz,
bei Verwendung von lokal replizierten Daten. Da diese Last viele Relationen-
Scans aufweist und sehr viel E/A erzeugt, kann in hohem Mafle von den lokalen
Festplatten profitiert werden. Die geringe Skalierbarkeit bei dieser Datenvertei-
lung hat dieselben Griinde wie unter OLTP-Last. Bei der 4-Rechnerkonfiguration
entstehen mehr Treffer in den entfernten Datenbankcaches, da der gesamte Da-
tenbankcache grofler ist. Diese Zugriffe sind teurer als die lokalen Zugriffe auf
Festplatte, die zusdtzlich durch Betriebssystemcaches unterstiitzt werden (siehe

Abschnitt 3.5.2).

4.2.2 Mehrprozessorsystem

Zusétzlich zu der Mehrrechnerkonfiguration wurden auch Skalierungsmessungen
auf dem 4-Prozessorsystem durchgefithrt. Im Gegensatz zum Mehrrechnersy-
stem, bei dem die Leistungswerte in starkem Mafle vom verwendeten Netzwerk
abhdngen, da viele NFS-Zugriffe und Nachrichten tiber das Netz stattfinden, wird
hier die Parallelitdt auf einem Rechner bewertet. Bei dieser Konfiguration ist die
gegenseitige Beeinflussung der Prozesse auf einem Rechner entscheidend.

Verwendet wurde das in Anhang A beschriebene Mehrprozessorsystem. Die Ska-
lierung fand von einem auf vier aktive Prozessoren statt. Die Datenbank war auf
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die lokalen Platten verteilt (siehe Abschnitt 3.5.1.1). Es wurden jeweils gleich
viele Platten wie aktive Prozessoren verwendet. Pro Prozessor gab es eine aktive
Transaktion.

4.2.2.1 OLTP-Last

Als Transaktionslast wurde die lesende Version TPC-A®9 des TPC-A Bench-
marks verwendet. Abbildung 4.6 zeigt die ermittelten Werte.
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Abbildung 4.6: Mehrprozessorsystem — Skalierbarkeit unter OLTP-Last

Bei der Vergroflerung des Systems von einem auf zwei Prozessoren und Fest-
platten wurde eine Skalierung von 47,3 % erreicht. Die Skalierung des Systems
von zwel auf vier Prozessoren und von zwei auf vier Festplatten brachte einen
Leistungsgewinn von 42,2 %.

Die Datentransferrate von den Festplatten sank dabei von 600 KByte/s auf
180 KByte/s. Diese Werte sind charakteristisch fiir den TPC-A Benchmark, bei
dem meist nur eine einzelne Seite pro Anfrage gelesen wird. Die maximalen Trans-
ferraten der Festplatten sind dabei bei weitem nicht erreicht.

Die Beschrankungen des Systems liegen in diesem Fall bei den Synchronisati-
onsmechanismen des Ausfithrungssystems, in dem verschiedene, von den Prozes-
sen gemeinsam verwendete Systemressourcen iiber Semaphore geschiitzt werden
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miissen. Beim Zugriff auf diese Ressourcen findet eine Sequentialisierung der Pro-
zesse statt, so dafl keine hohe Skalierbarkeit von bis zu 100 % erreicht werden
kann. Weitere Aussagen iiber die Effizienz dieser Synchronisation finden sich in

Abschnitt 3.2.3.2.

Die erreichte Skalierbarkeit ist fiir ein 1-Rechnersystem als gut zu bewerten. Ent-
sprechende Skalierbarkeitstests bei TransBase ergaben beispielsweise nur Skalie-
rungswerte von 20 % von einem auf zwei Prozessoren und von 17 % von zwei auf
4 Prozessoren (vergleiche Abschnitt 4.1.2).

4.2.2.2 TPC—-C-Last

Zum Vergleich mit dem Mehrrechnersystem wurde auch das Mehrprozessorsystem
auf seine Skalierbarkeit unter TP C—C-Last untersucht. Die ermittelten Werte sind
in Abbildung 4.7 dargestellt.
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Abbildung 4.7: Mehrprozessorsystem — Skalierbarkeit unter TPC—C-Last

Bei der Skalierung von einem auf zwei Prozessoren wird ein Leistungsgewinn von
3.7 % erreicht, von zwei auf vier Prozessoren sind es 24,1 %.

Die erreichten Werte sind dabei deutlich schlechter als die unter TPC-A-Last
gemessenen. Es kann dabei nur geringfiigig von den zusétzlichen Prozessoren
profitiert werden. Leistungseinschréankend ist die schon bei der OLTP-Last be-
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schriebene, auf einem Rechner notwendige Synchronisation, die zu einer gewissen
Sequentialisierung fithrt.

Als grofiter Engpafl stellen sich bei dieser Last allerdings die konkurrieren-
den Festplattenzugriffe heraus. Wéhrend bei einer aktiven Transaktion noch
3,2 MByte/s Datentransfer erzielt werden konnen, sinkt dieser Wert bei vier
parallelen Transaktionen auf unter 1 MByte/s. Dies ist bedingt durch die kon-
kurrierenden Zugriffe auf die Festplatten, wodurch die Relationen-Scans, die etwa
80 % der Ausfithrungszeit einer TPC-C-Transaktion ausmachen, nicht mehr op-
timal sequentiell lesend durchgefiihrt werden kénnen.

4.2.3 Intra-Transaktionsparallelitéit

Die bisher gezeigten Skalierbarkeitsmessungen fanden alle unter einer Last statt,
die Inter-Transaktionsparallelitdt erzeugt. Dies war der Hauptfokus der Arbeit.
Die Leistungsfahigkeit des Ausfithrungssystems ist damit gezeigt worden.

Die Skalierung des Systems bei der Parallelisierung von Anfragen, bei denen Intra-
Transaktionsparallelitat eingefithrt wird, hdngt im wesentlich von den Méglich-
keiten des Parallelisierers ab, dessen Entwicklung und Bewertung nicht Teil dieser
Arbeit ist.

Um die Leistungsfahigkeit des Systems unter einer solchen Last zu dokumen-
tieren, werden an dieser Stelle kurz die erzielten Leistungsdaten aus [Nippl 00,
Abschnitt 4.7] vorgestellt.

Die Messungen wurden auf den vier Rechnern des Mehrrechnersystems (siehe
Anhang A) durchgefithrt. Verwendet wurden 16 Anfragen des TPC-D Bench-
marks. Verglichen wurden die Ausfithrungszeiten der sequentiellen Anfragen auf
einem Rechner mit denen der parallelisierten Anfragen auf den vier Rechnern des
Mehrrechnersystems. Zeiten zur Parallelisierung der Anfragen sind dabei nicht
beriicksichtigt. 6 der 16 Anfragen konnten einen superlinearen Speedup zwischen
4,5 und 13 erzielen. Jeweils 5 der 15 Anfragen erreichten einen linearen Speedup
von 4 beziehungsweise einen sublinearen Speedup zwischen 1.5 und 3,5.

Zum einen wird durch diese Ergebnisse die gute Qualitidt des Parallelisierers dar-
gestellt, zum anderen zeigen die Werte aber auch, dafl das zugrunde liegende
Ausfithrungssystem die erzielten Skalierbarkeitswerte erméglicht.

4.2.4 Zusammenfassung

Insgesamt 1aft sich feststellen, dal MIDAS ein gute Skalierbarkeit aufweist. Sie
fallt auf dem Mehrrechnersystem besser aus als auf dem Mehrprozessorsystem,
da auf einem Mehrprozessorsystem mehr gemeinsame Ressourcen existieren, die
geteilt werden miissen.
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Auf dem Mehrrechnersystem wird die gute Skalierbarkeit nur durch die in Ab-
schnitt 3.5.2 beschriebenen Wechselwirkungen mit den Betriebssystemcaches und
das Nichtvorhandensein eines “echten” Shared-Disk-Datenbanksystems negativ
beeinflufit. Dort kénnen lokale Festplattenzugriffe oder Festplattenzugriffe {iber
das Netzwerk billiger als Zugriffe auf entfernte Datenbankcaches sein.

4.3 Ein- und Ausgabe

4.3.1 Zugriff auf Daten - Probleme durch NFS

MIDAS ist als Shared-Disk-Datenbanksystem konzipiert. Die zur Verfiigung ste-
hende Hardwareausstattung erlaubt in der Mehrrechnerkonfiguration, wie in Ab-
schnitt 3.5.2 erlautert, kein “echtes” Shared-Disk-System.

Gewlinscht wéare ein System, in dem die Zugriffszeiten auf Festplatte, entfernten
Cache, lokalen Cache in dieser Reihenfolge jeweils deutlich sinken. Zudem sollten
Festplattenzugriffe weder das Netzwerk belasten, noch sollten von verschiedenen
Rechnern unterschiedliche Zugriffszeiten auf die Festplatten existieren.

In MIDAS bieten sich zwei Alternativen, sich dem gewiinschten Shared-Disk-
System anzundhern. Beide realisieren aber nicht vollstandig die gewiinschte “ech-
te” Shared-Disk-Konfiguration.

Zum einen besteht die Moglichkeit der entfernten Verteilung von Daten. Festplat-
tenzugriffe sind dann zwar teuer und belasten das Netzwerk, aber alle Rechner
haben einen gleichférmigen Zugriff auf alle Daten. Datenbankcachezugriffe sind
im allgemeinen billiger als Festplattenzugriffe.

Die andere Alternative ist die lokale Replikation der Daten auf den Festplat-
ten. In diesem Fall sind die Festplattenzugriffe billig und gleichférmig. Allerdings
kann dabei keine Datenkonsistenz gesichert werden, so daff nur lesende Anfragen
moglich sind, und die Festplattenzugriffe werden billiger als Zugriffe auf entfernte
Datenbankcaches.

Dieser Abschnitt beschéaftigt sich mit dem Einflul von NFS auf die Systemper-
formanz. Es wird versucht abzuschitzen, wie hoch der Gewinn einer “echten”
Shared-Disk-Architektur ist. Dazu sollte kein NFS mehr im System verwendet
werden, um die schnellen und gleichférmigen Festplattenzugriffe einer Shared-
Disk-Architektur zu simulieren. Zudem sollte das Netzwerk frei von Festplat-
tendatentransfer gehalten werden. Am geeignetsten hierfiir erscheint die lokale

Replikation der Daten (siehe Abschnitt 3.5.1.3).

Die durchgefiithrten Messungen fanden auf dem Mehrrechnersystem mit zwei und
vier beteiligten Rechnern statt. Es wurde ein relativ kleiner Datenbankcache von
400 Rahmen mit jeweils 32 KByte gewdhlt, um die schon in Abschnitt 4.2.1 be-
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schriebenen Auswirkungen von billigen Festplattenzugriffen und teuren Zugriffen
auf entfernte Datenbankcaches gering zu halten.

4.3.1.1 OLTP-Last

Abbildung 4.8 zeigt die erzielten Ergebnisse unter der OLTP-Version TPC-CN+¥
des TPC-C Benchmarks.
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Abbildung 4.8: Gewinn durch Replikation — OLTP-Last

Allgemein 148t sich erkennen, dafl das Ausschalten von NF'S zu einer Verbesserung
der Performanz fiithrt. Das war zu erwarten, da dadurch eine Verbesserung der
E/A-Zeiten und eine Netzentlastung moglich ist. Die Performanzgewinne bei der
2-Rechnerkonfiguration sind grofler als bei der 4-Rechnerkonfiguration.

In der 2-Rechnerkonfiguration wird eine Leistungssteigerung von 45,3 % erreicht.
In der 4-Rechnerkonfiguration fallt der Gewinn mit 23,8 % geringer aus.

Die Verbesserung beim Ubergang von lokaler Verteilung auf lokale Replikation ist
auf die Reduzierung der Kosten fiir das Einlesen von Seiten in den Systempuffer
zuriickzufiihren. Beispielsweise sinkt die durchschnittliche Dauer eines Auftrags
an die E/A-Komponente bei vier Rechnern von 16,5 ms auf 8,3 ms. Ahnliche
Zahlen gelten auch fiir die 2-Rechnerkonfiguration.

Der geringere Vorteil der lokalen Replikation in der 4-Rechnerkonfiguration wurde
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schon in Abschnitt 4.2 besprochen und resultiert aus dem gréfleren Datenbank-
cache und den durch Betriebssystemcaches zu billig gewordenen lokalen Festplat-
tenzugriffen.

4.3.1.2 TPC—-C-Last

Die Leistungsunterschiede unter TPC—C-Last werden in Abbildung 4.9 gezeigt.
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Abbildung 4.9: Gewinn durch Replikation — TPC-C-Last

Das Ausschalten von NFS fiithrt hier zu deutlich héheren Performanzgewinnen
als unter OLTP-Last. Das liegt daran, daf diese Last viel E/A-intensiver ist als
die OLTP-Last.

Auch die erreichten Ersparnisse in den Zugriffszeiten sind viel héher. So sinkt die
durchschnittliche Dauer eines Auftrages an die E/A-Komponente bei vier Rech-
nern von 12,5 ms auf 2,21 ms. Die extrem niedrigen Zeiten zum Laden einer Seite
lassen sich damit erkléren, dafl die meisten Plattenzugriffe durch Relationen-

Scans produziert werden, die ein sequentielles Lesen von der Festplatte ermdgli-
chen.

Ahnlich wie in der Messung mit der OLTP-Last sind die Gewinne fiir die 4-
Rechnerkonfiguration aus oben genannten Griinden deutlich geringer.
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4.3.2 Zusammenfassung

In dieser Mefireihe war es moglich, die Auswirkungen von NFS auf die Performanz
von MIDAS zu quantifizieren. Dazu wurde versucht, einem “echten” Shared-Disk-
System nahezukommen, indem ein NFS-freies System simuliert wurde.

Dabei ergab sich, da der Einfluf von NFS von der Art der Last abhéngig ist
und mit {iber 200 % Leistungsunterschied sehr deutlich ausfallen kann. Die Per-
formanzgewinne beim Ausschalten von NFS resultieren hauptsichlich aus der
Reduzierung der mittleren E/A-Zugriffszeiten und entsteht weniger durch die
gleichzeitige Entlastung des Netzes.

4.3.3 Seiten und Subseiten

In diesem Abschnitt wird der Einflul der Seitengréfle auf die Systemperformanz
analysiert. Um diesen Einflul zu bestimmen, wurde die Anzahl der Subseiten? pro
Seite und somit die Grofle der Seite variiert. Dabei wurden vier Konfigurationen
verwendet, die eine, zwel, vier beziehungsweise acht Subseiten pro Seite besaflen,
so daf} sich Seitengréflen von 8 KByte, 16 KByte, 32 KByte und 64 KByte erga-
ben. Die Anzahl der Rahmen im Datenbankcache wurde in allen Messungen so
angepalt, daB alle Meflkonfigurationen den gleichen Gesamtcache von 12 MByte
zur Verfligung hatten.

Es wurde erwartet, da groBere Seiten Kosteneinsparungen in der E/A-
Komponente des Systems bringen, da durch das Lesen gréfierer Seiten und damit
von mehr Subseiten ein Prefetching-Effekt erzielt werden kann.

Setzen sich die Seiten aus weniger Subseiten zusammen, so sollten Einsparungen
bei der internen Systemkommunikation erreicht werden.

Die folgenden Messungen wurden mit lokal replizierten Daten durchgefiihrt, so
daBl keine Zugriffe iiber NFS auf die Festplatten erfolgten. Dadurch wurden
Nebenwirkungen von NFS-Caches sowie die Belastung des Netzes durch NFS-
Zugriffe vermieden.

Bei allen vorgestellten Mefireihen wurde das Mehrrechnersystem mit zwei und
vier Rechnern verwendet. Es wurden jeweils eine beziehungsweise zwei parallele
Transaktionen pro Rechner ausgefiihrt.

4.3.3.1 OLTP-Last

Abbildung 4.10 zeigt die ermittelten Werte unter OLTP-Last mit TPC-CN*+F-

Transaktionen.

?Die Subseiten haben dabei eine feste Gréfle von 8 KByte.
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Abbildung 4.10: Verschiedene Seitengréfien unter OLTP-Last

Bei zwei verwendeten Rechnern ist der Durchsatz bei bis zu vier verwendeten
Subseiten jeweils annahernd konstant.

In der 4-Rechnerkonfiguration dagegen steigt der Durchsatz an, wobei der héchste
Durchsatzgewinn gegeniiber einer Subseite mit 30 % bei vier Subseiten und zwei
parallelen Transaktionen erreicht wird.

Werden acht Subseiten pro Seite verwendet, so fallt der Durchsatz in allen Kon-
figurationen sehr stark ab. Bei zwei parallelen Anfragen pro Rechner fillt dieser
Leistungsverlust noch stérker aus.

Die niedrigen Leistungssteigerungen unter dieser Last ergeben sich aus der Tatsa-
che, daf die meisten Zugriffe auf einzelne Daten auf zuféllig ausgewéhlten Seiten
erfolgen. Damit wird auf schon im Datenbankcache geladene Seiten selten ofter
als einmal zugegriffen. Somit kénnen groflere Seiten mit mehreren Subseiten ihre
Vorteile nicht zur Geltung bringen.

Der starke Abfall des Durchsatzes bei acht Subseiten pro Seite resultiert aus einer
Netziiberlastung, die mit dieser Konfiguration erreicht wird. Diese Situation wird
im folgenden Abschnitt 4.3.3.2 genauer beschrieben.
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4.3.3.2 TPC—-C-Last

Die Meflergebnisse unter TPC—C Benchmark Last werden in Abbildung 4.11 dar-
gestellt.
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Abbildung 4.11: Verschiedene Seitengréflen unter TPC—C-Last

Alle Konfigurationen zeigen einen deutlichen Leistungsgewinn von bis zu 108 %
beim Ubergang von einer auf vier Subseiten pro Seite. Bei acht Subseiten pro
Seite weisen alle Konfigurationen deutliche Leistungsverluste auf, die sogar unter
die Durchsatzwerte bei der Verwendung von einer Subseite pro Seite fallen. Da-
bei treten diese Verluste deutlich stéarker auf, wenn zwei parallele Anfragen pro
Rechner ausgefiithrt werden.

Der bei der Verwendung von vielen Subseiten erhoffte Prefetching-Effekt kommt
unter dieser Last stark zur Geltung. Dies liegt hauptsachlich daran, dafl vie-
le Datenanforderungen, wegen der hdufigen Relationen-Scans unter dieser Last,
sequentiell erfolgen und somit die geladenen Daten vollstindig genutzt wer-
den. Damit werden interne E/A-Systemkosten und externe E/A-Zugriffe ver-
ringert, die einen groflen Anteil an den Ausfithrungskosten ausmachen. Diese
E/A-Systemkosten werden mit der Benutzung grofierer Seiten deutlich reduziert.

Die Unterteilung der Seiten in Subseiten kann die Kosten der internen Kommu-
nikation weiter reduzieren, da bei schreibender Last zwischen den Rechnern &fter
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die kleineren Subseiten als die ganzen Seiten verschickt werden. Bei dieser nur
lesenden Last spielen Ersparnisse dieser Kategorie allerdings keine Rolle.

Wie der Abbildung 4.11 zu entnehmen ist, ist die Leistungsverbesserung bei zwei
parallelen Transaktionen pro Rechner etwas geringer, da die erhéhte Anzahl par-
alleler Anfragen eine héufigere Repositionierung des Lesekopfes der lokalen Fest-
platte verursacht, wodurch das sequentielle Lesen gestort wird.

Der starke Abfall des Durchsatzes bei acht Subseiten pro Seite in allen Konfigu-
rationen wird durch eine Uberlastung des Netzes in dieser Situation verursacht.
Alle Nachrichten der Cacheverwaltung, die ganze Seiten versenden, werden in die-
sem Fall 64 KByte grofl, wodurch in dieser Systemkommunikation die Leistungs-
grenze des Netzwerkes erreicht wird. Bei zwei parallelen Anfragen pro Rechner
verstarkt sich dieser Effekt naturgeméf. Die Laufzeit kleiner Auftrége der Cache-
verwaltung, die zwei kleine Kontrollnachrichten erzeugen (wie beispielsweise die
Anfrage an und die Riickantwort des globalen Sperrverwalters, (GLM-Request)),
steigen von 0,7 ms auf 37 ms an. Bel Auftrdgen, die als Antwort eine komplette
Seite senden (STORE-Page), verlangert sich die Laufzeit von 30 ms auf 130 ms.

4.3.3.3 Zusammenfassung

In dieser MeBreihe wurde die Anzahl der Subseiten pro Seite und somit die Sei-
tengrofe variiert. Unter geeigneter Last, die geniigend Prefetching erméglicht,
konnen groflere Seiten zu signifikanten Leistungsgewinnen von iiber 100 %
fithren. Die Performanzgewinne sind hauptsichlich auf geringere interne E/A-
Systemkosten und weniger Plattenzugriffe, die eine Neupositionierung des Lese-
kopfes verursachen, zuriickzufiihren.

Seiten mit vier Subseiten und einer Gesamtgrofie von 32 KByte haben bei den
vorgestellten Messungen in diesem Abschnitt die besten Ergebnisse erzielt. Aus
diesem Grund ist dies die Standardeinstellung der Seitengrofe in MIDAS.

4.3.4 Datenbankcache und Festplattenzugriffe

Diese Messung befafit sich mit der Bestimmung der Effizienz des Caches in
MIDAS. Verwendet werden dazu die aus den vorherigen Messungen bekannten
lesenden Versionen des TPC-A und TPC-C Benchmarks. Zusétzlich werden die
durchschnittlichen Zeiten fiir das Lesen einer MIDAS-Seite von der Festplatte
gemessen.

Zur Messung wurde das 4-Prozessorsystem mit vier parallelen Transaktionen ver-
wendet. Die Datenbanken waren auf die vier lokalen Festplatten verteilt.
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4.3.4.1 OLTP-Last

Verdndert wurde die Grofle des zur Verfiigung stehenden Caches von 1 MByte
bis zu 50 MByte, groflere Werte wurden vom Betriebssystem nicht zur Verfiigung
gestellt.

In Abbildung 4.12 ist die Anzahl der wirklich von der Festplatte gelesenen
MIDAS-Seiten bei der Transaktion TPC-ATC dargestellt.

[ Plattenzugriffe —{— Zeit pro Seite
700 ~ 280

<
. N —
o 600 | Swapping——= 1240 2
£ s
S 500 + 1200 G
g s
— 400 + t160 2
a (3
c
£ 300 | 1120 ©
> i
N 200 + 1) +80 &
0 ) 3
: - 2 3 J :
= =

100 + 5 Q +
< N N N | 40 ﬁ
ot
0 f f f f f 0
1 5 10 20 40 50

CachegrolRe (MByte)

Abbildung 4.12: Anzahl Festplattenzugriffe und mittlere Lesezeit einer Seite bei
TPC-A®C und unterschiedlichen Cachegréfien

Diese Transaktion fithrt, wie in Anhang D erwdhnt, drei SELECT-Statements auf
zwei kleine und eine grofie Relation (account) aus. Der Zugriff erfolgt jeweils {iber
den Primaérschliissel. Es wird genau der Wert eines Attributs aus dem Tupel gele-
sen®. Dabei befinden sich die beiden kleinen Relationen nach dem ersten Zugriff
komplett im Cache und werden im folgenden bei allen Cachegréfien auch von dort
benutzt. Wirklich relevant bleibt damit nur der Zugriff auf die grofie Relation,
die eine Grofle von 210 MByte besitzt. Hier wird zuerst auf eine B-Baum-Seite
zugegriffen, dann erfolgt das Lesen der eigentlichen Information. Somit ergibt sich

3Jeweils die Kontostidnde der drei Einheiten Bank, Zweigstelle und Konto (vergleiche An-
hang B).
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rein rechnerisch fiir die vier verwendeten Applikationen, die jeweils 100 Trans-
aktionen ausfiithren, eine Zahl von etwa 800 notwendigen Zugriffen auf die grofie
Relation account.

TPC-ARC 1 MB |5 MB | 10MB | 20 MB | 40 MB | 50 MB
# Plattenzugriffe 697 465 386 362 324 314
Lesezeit/Seite (ms) 14,8 23.0 24.9 25,2 44,3 247

Tabelle 4.2: Seitenzugriffsstatistik verschiedener Cachegréfien, TPC-ARC

Wie aus Tabelle 4.2 zu entnehmen und nicht anders zu erwarten ist, sinkt die
Anzahl der Festplattenzugriffe mit der VergroBerung des Caches. Schon bei einer
Grole von 10 MByte, wie sie in den meisten Messungen verwendet wurde, be-
finden sich fast alle B-Baum-Seiten im Cache®. Eine weitere VergroBerung bringt
bei dieser Transaktion nur noch geringe Verbesserungen. So erzielt die Verfiinffa-
chung von 10 MByte auf 50 MByte nur 70 Treffer mehr. Berechnet man die Treffer
pro MByte bei 800 moglichen Treffern, so ergeben sich 69 Treffer bei 10 MByte.
Bei 50 MByte fallt dieser Wert auf 9 Treffer/MByte.

Gleichzeitig wurde der den Prozessen zur Verfliigung stehende gesamte Haupt-
speicher von 128 MByte durch die Erhéhung des Datenbankcaches auf 40 MByte
beziehungsweise 50 MByte so knapp, dafl sich die Zeit fiir das Lesen einer Seite
verzehnfachte. Dies ist auf Seitenauslagerungen des Betriebssystems (Swaping)
zuriickzufiihren. Die kiirzeren Lesezeiten bei 1 MByte kénnen durch die Num-
mern geladener Seiten erklart werden, die auf eine sequentielle Lage innerhalb
der zugehorigen Datei schlieflen 1a8t. Bei nur 1 MByte Cache miissen fast alle
B-Baum-Indexseiten jedesmal gelesen werden. Anschlieflend wird noch die Blatt-
seite gelesen, welche physisch daneben plaziert ist. Deshalb kénnen hier fast im-
mer zwel Leseoperationen durchgefithrt werden, bei denen nur einmal positioniert
wird. Dadurch fallt der Durchschnitt auf den gezeigten Wert.

“Dies wurde bei niherer Betrachtung der Mefiwertdateien bestétigt, ist jedoch nicht aus
der Tabelle ersichtlich. Auflerdem wird diese Tatsache sofort einsichtig, wenn man bedenkt,
daBl TPC-AFO auf eine Verfehlung des Caches ausgerichtet ist und zufillige Werte aus einem
groflen Intervall abgefragt werden.
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4.3.4.2 TPC—-C-Last

Abbildung 4.13 und Tabelle 4.3 zeigen die Werte fiir die Transaktion TPC-C.
Diese Transaktion liest mehr Seiten als im Cache gehalten werden kénnen. Eine
Vergroflerung des Caches bringt hier eine Verbesserung, da dann einige Seiten
nicht mehr verdrangt werden und so nicht jedesmal von Festplatte geladen werden
miissen. Entsprechend steigt hier die Effizienz auch jenseits von 10 MByte weiter
an. Eine Séttigung tritt in diesem Fall zwischen 20 MByte und 40 MByte ein,
danach verlauft die Effizienzkurve flacher.
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Abbildung 4.13: Anzahl der Festplattenzugriffe und mittlere Lesezeit einer Seite
bei TPC—C und unterschiedlichen Cachegrofien

TPC-C 1MB |5 MB|10MB | 20 MB | 40 MB | 50 MB
# Plattenzugriffe 26793 | 25638 | 21608 14490 12487 10978
Lesezeit/Seite (ms) 20,0 20,4 19.8 18.9 19.3 19,0

Tabelle 4.3: Seitenzugriffsstatistik verschiedener Cachegréfien, TPC-C
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4.3.4.3 Zusammenfassung

Wie erwartet fithrt eine Erh6hung der Cachegréfie zu einer Verringerung der An-
zahl an Festplattenzugriffen und somit zu einer Verkiirzung der mittleren Trans-
aktionslaufzeit und zu einer Steigerung des Durchsatzes. Die Starke dieses Verhal-
tens ist lastabhiingig, bei TPC-AT© tritt eine Sittigung bereits bei ca. 10 MByte
ein, bei TPC—C erst bei ca. 30 MByte. Groflere Caches bringen nur noch leichte
Vorteile. Bei der Vergréflerung mufy auf die Systemgrenzen Riicksicht genommen
werden, da sonst starke Leistungseinbuflen zu verzeichnen sind (z. B. durch Swa-

ping).
Abschlieflend sei bemerkt, dafl auf einem Mehrrechnersystem zusétzlich zu den

Auswirkungen des Datenbankcaches unerwiinschte Cacheeffekte durch den NFS-
Cache des Betriebssystems auftreten (siehe Abschnitt 3.5.2).

4.4 Leistungsgrenzen

Dieser Abschnitt beschiftigt sich mit den Leistungsgrenzen von MIDAS. Alle
getroffenen Aussagen beriicksichtigen die Implementierung von MIDAS, aber na-
turgeméf auch die zur Verfiigung stehende Hardware.

Aussagen iiber die Leistungsabhéngigkeit von der Datenverteilung wurden bereits
in Abschnitt 4.3.1 getroffen.

Die maximale Seitengréfle, die im System verwendet werden sollte, liegt bei
32 KByte. Groflere Seiten fiithren zu einer starken Uberlastung des Netzwerkes
durch den cacheinternen Seitenaustausch.

Die maximale Systemgrofle wurde nicht tiber vier Rechner hinaus skaliert, da fiir
die Analysen keine gleichwertigen Rechner zur Verfiigung standen und auch lange
Zeit keine leistungsfahigen Netzanschliisse.

Bisher wurden noch keine Analysen iiber die Leistungsgrenzen bei der Erhéhung
der Last durch héhere Parallelitdtsgrade getroffen. Diese folgen im néchsten Ab-
schnitt.

Im Abschnitt danach werden Uberlegungen angestellt, wie die gegebenen Lei-
stungsgrenzen iiberschritten werden kénnen.

4.4.1 Maximaler Parallelititsgrad
Dieser Abschnitt zeigt die Leistungsgrenzen des Systems auf, die bei der Erhéhung

der Anzahl paralleler Anfragen entstehen. Fiir die Analysen wurden Anfragen
mit OLTP-Charakteristika gewdhlt, da diese nicht durch die Festplattenleistung
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beschréankt sind, und so durch einen héheren Parallelitdtsgrad besserer Durchsatz
zu erwarten ist.

4.4.2 Mehrprozessorsystem

Auf dem Mehrprozessorsystem wurden alle vier Prozessoren aktiviert und die
lesende Version des TPC-A Benchmarks ausgefithrt, TPC-A%®. Dabei wurde
die Anzahl paralleler Transaktionen variiert. Abbildung 4.14 zeigt die ermittelten
Ergebnisse.
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Abbildung 4.14: Maximaler Durchsatz auf Mehrprozessorsystem

Der hoéchste Durchsatz wird bei acht parallelen Anfragen erreicht. Bei hoherem
Parallelitdtsgrad fallt der Durchsatz wieder leicht ab.

Die optimale Anzahl an parallelen Anfragen ist damit doppelt so hoch wie die
Anzahl der zur Verfiigung stehenden Prozessoren. Die Tatsache, daf} bei dieser
CPU-intensiven Last das Optimum héher als die Prozessorenanzahl ist, liegt dar-
an, daf} sich immer Prozesse in Wartesituationen auf Fin- oder Ausgabe oder
andere, interner Ressourcen befinden. Wahrend dieser Wartezeiten werden die
anderen Anfragen durch die Prozessoren bedient, wodurch eine bessere Ressour-
cenauslastung erzielt wird.
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4.4.3 Mehrrechnersystem

Auf dem Mehrrechnersystem wurden die Anfragen der OLTP-Version TPC-CN+¥
des TPC-C Benchmarks als Last verwendet. Die Daten waren lokal verteilt. Die
ermittelten Ergebnisse sind in Abbildung 4.15 dargestellt.

400

350 +

+29,0% +30,7 %

300 -

250 -

—O— 2 Rechner

200 1 —— 4 Rechner

150 -

Durchsatz (TA/min)

100 -

50

1 2 3 4
Anzahl der parallelen Anfragen pro Rechner

Abbildung 4.15: Maximaler Durchsatz auf Mehrrechnersystem

Sowohl bei zwei als auch bei vier verwendeten Rechnern wird der optimale Durch-
satz des Gesamtsystems bei drei parallelen Anfragen pro Rechner erreicht.

Auch bei dieser Konfiguration wird der optimale Durchsatz bei mehreren par-
allelen Anfragen pro Prozessor erreicht. Die Griinde hierfiir sind dieselben wie
beim Mehrprozessorsystem. Durch Wartesituationen, die in den Prozessen des
Ausfithrungsystems entstehen, ergeben sich freie CPU-Kapazitéaten, die durch die
zusétzlichen Anfragen genutzt werden kénnen, womit eine bessere Auslastung der
vorhandenen Ressourcen erreicht werden kann.

Insgesamt sind die Wartezeiten auf dem Mehrrechnersystem etwas langer als auf
dem Mehrprozessorsystem, da zusatzlich ldngere Wartezeiten auf Nachrichten
iiber das Netzwerk und NFS-Festplattenzugriffe hinzukommen. Daraus ergibt
sich, daf} die optimale Anzahl paralleler Anfragen pro Prozessor mit drei noch
héher als beim Mehrprozessorsystem liegt.
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4.4.4 Lokalitatsbasiertes Transaktionsrouting

In diesem Kapitel wurden bisher Untersuchungen préasentiert, die sich mit drei
verschiedenen Aspekten des MIDAS-Systems befafiten, der Skalierbarkeit, der Be-
einflussung der Performanz durch NFS und durch E/A-relevante Fragen. Nach-
dem die Leistungsgrenzen des Systems aufgezeigt wurden, stellt sich die Frage,
wie noch weitere Leistungssteigerungen zu erzielen sind.

Der in diesem Abschnitt verfolgte Ansatz schlagt ein lokalitatsbasiertes Trans-
aktionsrouting vor, um eine Reduzierung der Inter-Rechnerkommunikation zu
erreichen. Dabei wird versucht, in einem Mehrrechnersystem auf Softwarebasis
Zugriffscharakteristika analog zu einem Shared-Nothing-System entstehen zu las-
sen. Dieses Ziel wird in zwei Schritten erreicht.

Zuerst werden bei gegebener Datenbank und gegebenen Transaktionen geeignete
disjunkte Datenbereiche gesucht, so dafl die Transaktionen bei ithrer Ausfithrung
moglichst viele Daten aus nur einem der Bereiche beriithren. Alle Transaktionen,
die bevorzugt auf denselben Datenbereich zugreifen, werden auf demselben Rech-
ner zur Ausfithrung gebracht. Durch dieses Transaktionsrouting wird auf jedem
Rechner hdufiger auf gleiche Daten zugegriffen, die sich dann auch haufiger schon
im lokalen Datenbankcache befinden. Durch diese erhéhte lokale Cachetrefferrate
sind eine niedrigere Netzbelastung und schnellere Ausfithrungszeiten zu erwarten.

In einem zweiten Schritt wird die Pufferverwaltung angepafit. Die Zustandig-
keiten der Pufferverwaltung bei Sperrverwaltung und Kohérenzkontrolle werden
geméf den im ersten Schritt ausgewéhlten Bereichen verteilt. Dies bedeutet, dafl
die Besitzrechte der Kohirenzkontrolle an den Datenseiten eines Bereichs so-
wie die Zustédndigkeit fiir die Sperrvergabe fiir alle Seiten des Bereichs auf den
Rechner iibertragen werden, auf den spéiter die entsprechenden Transaktionen
gesendet werden. Dadurch soll erreicht werden, dal moglichst viele Anfragen der
Synchronisations- und Kohérenzkontrolle lokal bearbeitet werden kénnen. Da-
durch kann deutlich an Inter-Rechnerkommunikation gespart werden.

Anders als bei einem Shared-Nothing-System muf} in diesem Fall keine komplet-
te Trennung der Daten stattfinden, da nach wie vor die Méglichkeit besteht,
Daten iiber den gemeinsamen Datenbankcache auszutauschen. In einem Shared-
Nothing-System miifite gegebenenfalls eine geeignete, teure Repartitionierung
stattfinden.

Bei den hier vorgestellten Ergebnissen wurde versucht, den maximalen Gewinn,
der aus solch einem lokalitétsbasierten Transaktionsrouting resultiert, auf dem
4-Rechnersystem zu quantifizieren (siehe auch [Bozas 98]).

Dazu wurde eine Last mit OLTP-Charakteristika entworfen, fiir die die Vergabe
der Zusténdigkeiten in MIDAS leicht zu implementieren war. Die verwendete Da-
tenbank entsprach einer TPC—A-Datenbank (siehe Anhang C) mit vier Hauptre-
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lationen (account). Jede Transaktion bestand aus acht Anfragen, die jeweils auf
zwei Datenseiten zugreifen. Sechs der Anfragen, also 75 %, greifen auf dieselbe
der vier Hauptrelationen zu. Die beiden anderen Anfragen betreffen eine andere
Hauptrelation.

Transaktionen mit Zugriffshaufung auf dieselbe Hauptrelation wurden auf den-
selben Rechner gesendet.

Der Datenbankcache wurde so grofl gewéhlt, daf er die kompletten Relationen
aufnehmen kann, damit keine negativen Effekte durch die Datenverteilung auf-
treten und der maximale Gewinn ohne das Warten auf E/A-Vorginge ermittelt
werden kann. Auf jedem Rechner war jeweils eine Transaktion aktiv. Insgesamt
wurden 500 Transaktionen pro Rechner ausgefithrt. Abbildung 4.16 zeigt die er-
zielten Frgebnisse.
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Abbildung 4.16: Lokalitdtsbasiertes Transaktionsrouting

Es wurden die beiden oben beschriebenen Schritte einzeln nachvollzogen. Im er-
sten Schritt wurden nur die Transaktionen geméfl ihren Zugriffscharakteristika
auf die vier vorhandenen Rechner verteilt. Dabei konnte eine Leistungssteige-
rung von 22,8 % gegeniiber der normalen Ausfithrung mit Zufalls-Routing erzielt
werden. Dieser Gewinn stammt wie erwartet nur aus der héheren Zahl lokaler
Cachetreffer, wodurch die Zahl entfernter Cachetreffer (Store-Page, siehe Ab-
schnitt 3.6) stark absinkt. Aus der Abbildung 4.16 ist zu entnehmen, dafl die
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Anzahl von Store-Page-Nachrichten, die diese Seiten iibertragen, von 3562 auf
403 sinkt. Gleichzeitig bleibt die Anzahl der Nachrichten von Synchronisations-
und Kohérenzkontrolle (GLM-Request) bei fast 27000 konstant.

In einer weiteren Messung wurden diese Transaktionen mit angepafiten Zustan-
digkeiten von Synchronisations- und Kohérenzkontrolle durchgefithrt. Erwar-
tungsgemafl sank die Zahl der GLM-Requests von 26795 auf 7505 deutlich ab.
Der Leistungsgewinn fiel mit 78 % entsprechend stark aus. Die Zahl der entfern-
ten Cachetreffer wurde durch diesen zweiten Schritt nicht nochmals gesenkt, was
auch nicht erwartet worden war.

Durch lokalitédtsbasiertes Transaktionsrouting ist also nochmals eine deutliche
Leistungssteigerung erreichbar, wenn die Transaktionen entsprechende Loka-
litdtsbereiche aufweisen.

4.5 Zusammenfassung

In diesem Kapitel wurden Leistungsanalysen vorgestellt, die Aussagen {iber
die Implementierung von MIDAS und insbesondere iiber die Effizienz des
Ausfithrungsystem treffen.

Zuerst wurde MIDAS mit seinem Vorgidnger TransBase verglichen. TransBase
zeigt in diesem Vergleich leichte Effizienzvorteile auf. Dies ist zuriickzufithren auf
den Mehraufwand fiir die Parallelisierung des Systems durch mehrere Prozesse
sowie komplexere Algorithmen in MIDAS. Bei einem héheren Parallelitatsgrad
von vier bis sechs und mehr aktiven Prozessoren kann MIDAS diesen Nachteil
aber wieder ausgleichen, da dort seine Eigenschaften als ein auf die Parallelver-
arbeitung ausgelegtes System zum Tragen kommen.

Die Skalierungseigenschaften sind gut. Sie kénnen in einer Mehrrechnerkonfigura-
tion bei einer Verdoppelung der Systemgrofie zwischen 75 % und 95 % erreichen,
falls eine Konfiguration gewahlt wird, in der keine unerwiinschten Nebeneffekte
durch Betriebssystemcaches auftreten und in der entfernte Cachezugriffe nicht
teurer als Festplattenzugriffe sind.

Auch unter einer Last, die Intra-Transaktionsparallelitdt beinhaltet, sind die Ska-
lierungseigenschaften gut und zeigen, dafl das Ausfithrungsystem diese Paralle-
litdtsform gut unterstiitzt.

Auf einem Mehrprozessorsystem sind die Skalierungswerte bei geeigneter Last
mit 40 % bis 50 % zwar geringer, aber ebenfalls gut. Auf diesem System wird die
Skalierbarkeit durch den vermehrten Zugriff auf gemeinsam genutzte Ressourcen
stéarker begrenzt.

Durch Simulation einer NFS-freien Systemkonfiguration, die viele billige Festplat-
tenzugriffe ermoglicht und somit nicht das Netzwerk belastet, wurde gezeigt, dafl
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diese einem Shared-Disk-System dhnlichere Architektur, weitere Leistungssteige-
rungen erzielen kann. In MIDAS kann eine solche Konfiguration allerdings nur
durch lokale Replikation erreicht werden, wodurch nur lesende Transaktionen be-
arbeitet werden konnen. Auflerdem erzeugt sie die ungewiinschte Situation, daf
Festplattenzugriffe billiger als entfernte Cachezugriffe sind.

Die Verwendung groferer Seiten und damit groBerer Einheiten der E/A-Kom-
ponente erzielt beim Ubergang von 8 KByte-Einheiten auf 32 KByte-Einheiten,
Leistungsvorteile von bis zu 100 %. Bei noch grofieren Einheiten wird allerdings
schnell eine starke Netziiberlastung erreicht, was deutliche Leistungseinbuflien mit
sich bringt.

Optimaler Durchsatz 1a8t sich mit zwei bis drei parallelen Anfragen pro Prozes-
sor erreichen. In diesem Fall werden die vorhandenen CPU-Kapazitdten optimal
genutzt.

SchlieBllich wurde eine Moglichkeit aufgezeigt, die Systemleistung weiter zu er-
héhen, indem durch lokalitdtsbasiertes Transaktionsrouting die Anzahl von Nach-
richten der Pufferverwaltung stark reduzieren wird. Mit dieser Technik sind im
giinstigsten Fall Leistungssteigerungen von bis zu 78 % erreichbar.

Um einem “echten” Shared-Disk-System né&herzukommen, miifite ein besseres
Netzwerk und eine direkte Anbindung der Festplatten an die einzelnen Rechner
zur Verfligung stehen (siehe Abschnitt 3.5.2).

Insgesamt bestitigen aber die vorgestellten Leistungsanalysen die erfolgreiche
Implementierung von MIDAS.



Kapitel 5

Aktivitatskontrolle und Modell
zur Fehlerbehandlung

5.1 Motivation

Wird in einem parallelen Datenbanksystem auch Intra-Transaktionsparallelitit
unterstiitzt und nehmen damit an der Bearbeitung einer Transaktion mehrere
Systemkomponenten als Ausfithrungseinheiten gleichzeitig teil, so muf} ein stark
an die Parallelverarbeitung angepafites Ausfiihrungsmodell verwendet werden.
Dabei werden beispielsweise, wie in Abschnitt 2.3 beschrieben, Parallelitatsfor-
men wie Daten- und Pipeline-Parallelitét zur Verfiigung gestellt. Im Verlauf der
Parallelisierung wird zum einen viel Aufwand in die Erzeugung der parallelen
Verarbeitungspléne investiert, zum anderen werden viele Systemressourcen fiir
die eigentliche, parallele Bearbeitung einer Anfrage belegt.

Tritt im Laufe der Bearbeitung ein Fehler auf, so sind, falls keine entsprechenden
Vorkehrungen getroffen wurden, die vom System fiir diese Anfrage bis zu diesem
Zeitpunkt erzeugten Ergebnisse verloren. Somit stellt sich die Frage, wie in einem
solchen Fehlerfall méglichst grofie Teile der bereits verrichteten Arbeit gerettet
und wiederverwertet werden kénnen. Insbesondere ist es interessant, ob aus der
durch die Parallelisierung eingefiithrten Strukturierung und Aufteilung auf meh-
rere Ausfithrungseinheiten Gewinn fiir eine derartige Fehlerbehandlung gezogen
werden kann [Zim 97].

In diesem Kapitel wird ein Modell zur Fehlerbehandlung in parallelen Transaktio-
nen, das FPT-Modell, als Erweiterung existierender Transaktionskonzepte vor-
gestellt, das die speziellen Eigenschaften eines stark auf die Parallelverarbeitung
ausgerichteten Ausfithrungsmodells beriicksichtigt, wie die verfiigharen Paralle-
litdtsarten und die Strukturierung der Ausfithrungseinheiten.

Zuerst werden in Abschnitt 5.2 mogliche Fehlerfélle in Datenbanksystemen be-

109
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schrieben. Danach folgt die Vorstellung einiger bereits existierender Transakti-
onskonzepte, die anfanglich vielversprechend erschienen, die gewiinschten Anfor-
derungen erfiillen zu kénnen.

Anschlielend wird in Abschnitt 5.3 und 5.4 eine genauere Analyse der von einem
derartigen Transaktionsmodell geforderten Eigenschaften ermittelt und beschrie-
ben, welche Fehlerfille es abdecken kénnen soll.

Bei einem ab Abschnitt 5.5 durchgefithrten Vergleich mit den existierenden Kon-
zepten zeigt sich, dafl keines der Modelle den gestellten Anforderungen gerecht
werden kann und aus verschiedenen Griinden auch nicht leicht an diese Anforde-
rungen anpaflbar ist. Somit ist es notwendig, fiir das gewiinschte Verhalten der
effizienten und flexiblen Behandlung von Fehlerféllen ein eigenes Modell zu de-
finieren, welches eine Erweiterung existierender Transaktionskonzepte darstellt.
Dieses Modell, das FPT-Modell, wird im darauffolgenden Abschnitt 5.7 vorge-
stellt wird.

Kapitel 6 enthélt eine detaillierte Darstellung, wie das vorgestellte FPT-Modell
auf ein bestehendes Datenbanksystem abgebildet werden kann und beschreibt,
wie eine Implementierung des Modells im Datenbanksystem MIDAS aussehen
wiirde. Abschlielend werden Resultate vorgestellt, die die Effizienz des entwickel-
ten Konzeptes belegen.

5.2 Fehlerfille und existierende Konzepte fiir
Transaktionsmodelle

Zu den Grundeigenschaften, die ein Datenbanksystem bieten soll, gehéren das
effiziente Ausfiihren von Benutzerauftrdgen und Fehlertoleranz. Die Forderung
nach Effizienz entspricht dabei dem Wunsch nach méglichst hohem Durchsatz
und kurzer Antwortzeiten auf Benutzeranfragen. Parallelisierung ist hier einer der
moglichen Wege, diese Effizienz zu erzielen. Zudem wird von vielen Datenbanksys-
temen eine hohe Verfligharkeit verlangt, was bedeutet, daf} die Wiederanlaufzeit
nach Systemausféllen méglichst kurz ist. Zur Bewéltigung dieser Anforderungen
kennen Datenbanksysteme das Konzept der Transaktion, das insbesondere einen
Schutz vor Verletzung der Datenbankkonsistenz durch auftretende Fehler bietet.

Der folgende Abschnitt 5.2.1 zeigt eine Klassifizierung moglicher Fehler in einem
Datenbanksystem. Die darauf folgenden Abschnitte stellen verschiedene, bekann-
te Transaktionskonzepte vor, die in heutigen Systemen zur Fehlerbehandlung
eingesetzt werden.
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5.2.1 Fehlerklassen

Fehler in einem Datenbanksystem werden nach ihren Ursachen kategorisiert. Jede
der dabei entstehenden Fehlerklassen zieht andere Mafinahmen der Fehlerbehand-
lung nach sich.

1. Mediafehler:

Mediafehler liegen vor, wenn Sekundéarspeicherinhalte, also Teile des sta-
bilen Speichers, verlorengehen. Sie kénnen beispielsweise durch “Platten-
crashs” oder fehlerhafte Betriebssystem-Routinen fiir das Schreiben auf
Platte verursacht werden.

2. Systemfehler:

Dies sind Fehler im Datenbanksystemprogrammcode, im Betriebssystem
oder in der Hardware, auf der das Datenbanksystem arbeitet, incl. Strom-
ausfillen. Sie haben den Effekt, dafl Hauptspeicherinhalte, insbesondere
Inhalte des Datenbankpuffers, verlorengehen.

3. Transaktionsfehler:

Transaktionsfehler sind alle innerhalb der Ausfithrung einer Transaktion
auftretenden Fehler, die diese an ihrem erfolgreichem Beenden hindern. Dar-
unter fallen Verklemmungen zwischen Transaktionen, Ausfélle sowie Funk-
tionsstorungen von Transaktionskomponenten, wie Prozessen und Kommu-
nikationskanalen. Bei parallelen Datenbanksystemen kénnen beispielsweise
auch Verklemmungen innerhalb der Parallelausfithrung einer Transaktion
auftreten (siehe auch Abschnitt 2.4.9).

Semantik- bzw. Logikfehler, die durch die Applikation verursacht werden,
fallen nicht darunter.

5.2.2 Flache Transaktionen

Eine Transaktion ist der Zusammenschlufl einer Menge von Operationen auf
einer Datenbank zu einer Einheit. Fiir sie gelten die sogenannten ACID-
Figenschaften [HarReu 83], durch die eine korrekte Synchronisation zwischen
Transaktionen erreicht und Fehlertoleranz gewéhrleistet wird:

Atomaritat (A, atomicity):
Die Zustandsénderungen durch die Transaktion sind atomar. Je nachdem,
ob die Transaktion erfolgreich endet oder abbricht, werden nach auflen, d. h.
fiir die Benutzer oder andere Programme, entweder alle oder keine der Ak-
tionen der Transaktion sichtbar. Der Fall, dafl nur ein Teil der Aktionen
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sich im Datenbankzustand nach Durchfithrung der Transaktion widerspie-
gelt, kann nicht eintreten. Insbesondere mufy das Datenbanksystem im Fal-
le des Abbruchs einer Transaktion dafiir sorgen, dafl alle eventuell intern
schon vollzogenen Anderungen am Systemzustand wieder zuriickgenommen
werden. Dabei ist es gleichgiiltig, aus welchem Grund die Transaktion ab-
gebrochen wurde.

Konsistenz (C, consistency):

Eine Transaktion produziert nur korrekte Ergebnisse und fithrt eine Daten-
bank, die sich in einem konsistenten Zustand befindet, wieder in eine solche
iiber. Die Konsistenz ist dabei sowohl durch die beim Schemaentwurf festge-
legten Integritdtsbedingungen fiir die nach auflen sichtbaren Daten der Da-
tenbank als auch {iber den korrekten Zustand interner Speicherstrukturen
und Zugriffspfade definiert. Wird bei der Bearbeitung einer Transaktion die
Konsistenz verletzt, z. B. durch Verletzung von Primérschliisseleigenschaf-
ten, so wird die Transaktion abgebrochen und die Datenbank wieder in den
korrekten Zustand vor Beginn der abgebrochenen Transaktion zuriickge-
setzt.

Isolation (I, isolation):

Die Eigenschaft der Isolation bedeutet, dafl die Transaktion logisch im Ein-
benutzerbetrieb abldauft. Sie 1auft somit isoliert, bzw. unabhéngig von ande-
ren parallel ablaufenden Transaktionen ab. Die Transaktion sieht nur kor-
rekte Datenbankzustande, also insbesondere keine Zwischenergebnisse an-
derer Transaktionen. Uber diese Eigenschaft ergibt sich auch die Serialisier-
barkeit von Transaktionen, die zu jeder korrekten nebenlédufigen Ausfithrung
von Transaktionen die Existenz einer sequentiellen Ausfithrung derselben
Transaktionen mit gleichem Resultat verlangt.

Dauerhaftigkeit (D, durability):

Wird eine Transaktion erfolgreich beendet, so garantiert das Datenbank-
system die Persistenz aller von ihr erzeugten Effekte auf der Datenbank.
Dies bedeutet insbesondere, dafl das Datenbanksystem nach dem Bestati-
gen des erfolgreichen Abschlusses einer Transaktion durch entsprechende
Mechanismen dafiir Sorge zu tragen hat, dafl es in der Lage ist, nach
dem Auftreten eines beliebig gearteten Fehlers den Datenbankzustand, der
nach Vollendung der Transaktion herrschte, wiederherzustellen. Dabei ist
es unwichtig, ob der Fehler systemintern, vom Benutzer verursacht oder
durch Hardware-Komponenten hervorgerufen wurde. Diese Wiederherstel-
lung muf} auch moglich sein, falls sich die von der Transaktion verdnderten
Daten beim Auftreten des Fehlers noch im fliichtigen Arbeitsspeicher be-
funden haben.
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Im Gegensatz zu den im folgenden beschriebenen erweiterten Transaktionskon-
zepten werden diese klassischen Transaktionen als “flache” Transaktionen be-
zeichnet. Damit wird angedeutet, daf} sie, aus der Sicht der Transaktion, keine
weitere innere Strukturierung besitzen.

Flache Transaktionen sind der einfachste Typ der Transaktionen und in den mei-
sten Systemen sind sie auch der einzige an der Programmierschnittstelle dem
Benutzer angebotene Typ von Transaktionen.

5.2.3 Geschachtelte Transaktionen

Das Modell der flachen Transaktionen hat sich fiir die meisten Datenbanksy-
steme als addaquat erwiesen und bei diesen durchgesetzt. Trotzdem scheint es fiir
komplexe Anwendungen, die hohe Anforderungen an Performanz und Flexibilitét
stellen, nicht immer die beste Lésung darzustellen. 1981 wurde das Konzept der
geschachtelten Transaktionen (nested transactions) von Moss [Moss 81, Moss 85]
vorgestellt. Sie stellen eine Erweiterung der flachen Transaktionen dar mit dem
Ziel, deren Nachteile aufzuheben.

Im Gegensatz zu flachen Transaktionen, die als eine Folge primitiver Aktionen
(Lese- und Schreiboperationen auf Objekten) angesehen werden kénnen, besit-
zen geschachtelte Transaktionen eine hierarchische Struktur. Eine geschachtelte
Transaktion ist nicht mehr eine Folge primitiver Aktionen, sondern zerfillt in
mehrere Subtransaktionen. Diese kénnen wiederum in mehrere Subtransaktionen
zerlegt sein. Damit 148t sich eine geschachtelte Transaktion durch eine Baum-
struktur beschreiben, wobei davon ausgegangen wird, dafl die Subtransaktionen,
die die Blatter dieses Baumes darstellen, wie flache Transaktionen die primiti-
ven Operationen auf den physischen Daten enthalten (sieche Abbildung 5.1). Ge-
geniiber anderen geschachtelten Transaktionen ist nur die Wurzel dieses Baumes,
die Wurzeltransaktion, sichtbar. Sie verhélt sich nach auflen wie eine gewhnliche
Transaktion und besitzt die in Abschnitt 5.2.2 erwahnten ACID-Eigenschaften.

Formal lassen sich geschachtelte Transaktionen folgendermaflen definieren

[Moss 81, GraReu 93, Elmagarmid 92]:

1. Eine geschachtelte Transaktion ist ein Baum von Transaktionen, deren Un-
terbdume entweder flache oder geschachtelte Transaktionen sind.

2. Transaktionen an den Blattern des Baumes sind flache Transaktionen.
Blatter eines Baumes konnen eine unterschiedliche Tiefe besitzen.

3. Die Transaktion, die durch den Wurzelknoten des Baumes beschrieben ist,
wird als Wurzeltransaktion, alle anderen werden als Subtransaktionen be-
zeichnet.
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4. Fine Subtransaktion wird entweder abgebrochen oder ihre Frgebnisse wer-
den freigegeben. Trotz der Freigabe einer Subtransaktion werden deren Fr-
gebnisse nach auen gegeniiber anderen Transaktionen erst mit der erfolg-
reichen Freigabe der Wurzeltransaktion sichtbar.

5. Der Abbruch einer beliebigen Subtransaktion im Baum verursacht den Ab-
bruch aller ithrer Subtransaktionen.

Wurzeltransaktion

Subtransaktionen

.

. flache Blattsubtransaktionen

Abbildung 5.1: Baumstruktur einer geschachtelten Transaktion

Aus den letzten beiden Punkten ergibt sich, dal Subtransaktionen aus Sicht ihrer
Wurzeltransaktion nur die Eigenschaften A, C und I, nicht aber D des ACID-
Konzeptes besitzen. Die Dauerhaftigkeit besitzen die Subtransaktionen deshalb
nicht, weil die Ergebnisse der Subtransaktion auch nach ihrer Beendigung beim
Abbruch einer Vorgénger-Subtransaktion zuriickgesetzt werden.

In dem von Moss vorgeschlagenen Modell kénnen nur Blattsubtransaktionen
Operationen auf den physischen Daten vornehmen. Innere Subtransaktionen der
Transaktion tibernehmen nur die Steuerung des Kontrollflusses sowie den Auf-
ruf ihrer Subtransaktionen. Das dynamische Erzeugen von Subtransaktionen ist
dabei explizit im Modell vorgesehen.

Nach auflen wird nur von der Wurzeltransaktion die Erfillung der ACID-
Eigenschaften verlangt!. Von den Subtransaktionen werden aus dieser Sicht
nur die Atomaritdt und die Isolation gefordert. Die Atomaritat wird durch die
Moglichkeit des Riicksetzens einzelner Subtransaktionen erzwungen.

Isolation zwischen Subtransaktionen einer Transaktionen ist notwendig, sobald
Subtransaktionen nebenldufig ausgefithrt werden sollen, damit es zu keinen Kon-
flikten beim Zugriff auf gemeinsame Daten kommen kann.

Konsistenz nach aulen wird von einzelnen Subtransaktionen nicht verlangt, da es

!Nach aufien ist auch nur die Wurzeltransaktion, nicht aber deren Subtransaktionen sichtbar.
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ausreichend ist, wenn am Ende der gesamten Transaktion wieder ein konsistenter
Datenbankzustand erreicht wird.

Dauerhaftigkeit von Subtransaktionen ergibt sich aus den oben genannten
Griinden nicht, da beim Abbruch einer Subtransaktion eventuell auch Ergebnisse
schon beendeter Subtransaktionen wieder zuriickgenommen werden miissen.

Zusammenfassend kann man das Verhalten geschachtelter Transaktionen durch
folgende Regeln beschreiben:

Commit-Regel:

Der Commit einer Subtransaktion macht deren Ergebnisse nur fiir ihre Va-
tertransaktion sichtbar. Thre Ergebnisse werden erst mit der Freigabe der
Wurzeltransaktion nach auflen sichtbar. Die endgiiltige Freigabe findet erst
statt, wenn die Subtransaktionen selbst sowie all ihre Vorfahren bis hin
zur Wurzel erfolgreich enden. Daraus ergibt sich, dafl jede Subtransaktion
nur dann ihre Ergebnisse freigeben kann, wenn auch ithre Wurzeltransaktion
dies tut.

Riicksetzregel:

Wird eine Subtransaktion abgebrochen, so werden all ihre Kinder, un-
abhingig von deren aktuellem Status, ebenfalls abgebrochen. Dieses Riick-
setzen setzt sich rekursiv auf den gesamten Unterbaum unter einer Sub-
transaktion fort. Daraus ergibt sich unmittelbar, dafl mit dem Abbruch
der Wurzeltransaktion auch alle Subtransaktionen der Transaktion abge-
brochen werden, selbst wenn sie lokal ihre Frgebnisse schon freigegeben

haben.

Sichtbarkeitsregel:

Mit dem Commit einer Subtransaktion werden all ihre Ergebnisse fiir ihre
Vatertransaktion sichtbar. Alle Objekte einer Subtransaktion kénnen dann
durch den Vater auch fiir Geschwistersubtransaktionen zum Zugriff freige-
geben werden. Im Fall parallel arbeitender Geschwistertransaktionen sind
Anderungen durch eine Subtransaktion fiir deren Geschwistertransaktionen
nicht sichtbar.

Geschachtelte Transaktionen erlauben die Parallelausfithrung ihrer Subtrans-
aktionen, wobei zwischen Systemen unterschieden werden kann, die nur Par-
allelitdt zwischen Geschwistern erlauben, solchen, die nur Parallelitat zwi-
schen Viatern und Kindern ermoéglichen und Systemen, die beide Formen un-
terstiitzen [HarProSch 90, HarRot 93]. Geschachtelte Transaktionen sind somit
ein Mechanismus, der es erméglicht, das in einer Transaktion verborgene Potential
zur Parallelausfithrung auszuschopfen. Dies geschieht iiber das Zurverfiigungstel-
len einer Kontrollstruktur zur kontrollierten und damit sicheren Erzeugung und
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Durchfithrung von Intra-Transaktionsparallelitdt. Dadurch kann die Effizienz und
somit die Antwortzeit von Transaktionen verbessert werden.

Geschachtelte Transaktionen bieten einen Synchronisationsmechanismus mittels
Sperren zwischen Subtransaktionen der gleichen Transaktion, wodurch sicherge-
stellt wird, dafl mehr Arbeit parallel innerhalb einer Transaktion ausgefiihrt wer-
den kann (Intra-Transaktionsparallelitidt). Bei der Parallelausfithrung der Sub-
transaktionen einer Transaktion werden Sperren, die von einer Subtransaktion
gehalten werden, bei Ende der Subtransaktion an ihre Vatertransaktion vererbt
und erst mit dem Ende der Wurzeltransaktion freigegeben. Subtransaktionen in-
nerhalb einer Transaktion sowie gegeniiber anderen Transaktionen laufen somit
isoliert. Sie werden als geschlossene geschachtelte Transaktionen bezeichnet?.

Erweiterungen dieses Modells erlauben auch die Nach-Unten-Vererbung von Sper-
ren von Subtransaktionen an ihre Kinder [HarRot 93], wodurch ein noch héherer
Grad an Intra-Transaktionsparallelitit erzielt werden soll. Parallelitat innerhalb
von Subtransaktionen wird vom Modell nicht unterstiitzt.

Die Hauptvorteile geschachtelter Transaktionen liegen in der Unterstiitzung von
Modularisierung, Fehlerbehandlung und Intra-Transaktionsparallelitét.

Die Modularisierung wird durch die Méglichkeit des hierarchischen Aufbaus
von Transaktionen geboten, der damit eine Zerlegung in kleinere Teilaufgaben
ermoglicht. Mit dieser Zerlegung in Subtransaktionen ist auch direkt die Kontroll-
struktur der Transaktionen gegeben. Zudem kénnen verschiedene Transaktionen
als Subtransaktionen leicht zu einer einzelnen Transaktion zusammengeschlos-
sen werden. Durch die korrekte Synchronisation, die geschachtelte Transaktionen
zwischen ihren Subtransaktionen zur Verfligung stellen, entsteht dabei nicht die
Gefahr, Inkonsistenzen bei der Parallelverarbeitung zu erzeugen.

Zur Fehlerbehandlung sind Subtransaktionen ein feineres Granulat der Recovery,
im Gegensatz zu flachen Transaktionen, bei denen ein Fehler zwangslaufig das
Riicksetzen der gesamten Transaktion zur Folge hat, wodurch eventuell grofle,
bereits korrekt produzierte Ergebnisse verlorengehen.

Zudem unterstiitzen geschachtelte Transaktionen, wie oben erwahnt, Intra-Trans-
aktionsparallelitdt durch die Moglichkeit, Subtransaktionen parallel auszufiihren.

Geschlossene geschachtelte Transaktionen erlauben gegeniiber flachen Transak-
tionen keinen hoheren Grad an Inter-Transaktionsparallelitdt, was fiir einige An-
wendungen ein Nachteil sein kann. Mit dem Ziel, auch diese Parallelitatsform
besser nutzen zu koénnen, sind die offenen geschachtelten Transaktionen ent-
worfen worden. Bei ihnen kann die Freigabe von Ergebnissen von Subtransak-
tionen vor dem Ende der Wurzeltransaktion stattfinden. Ein Beispiel fiir diese

) 2Im Gegensatz dazu erlauben offene geschachtelte Transaktionen das Sichtbarwerden von
Anderungen einer Transaktion vor deren Ende, mit dem Ziel, die Inter-Transaktionsparallelitit
zu erhdhen.
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Art von Transaktionen sind die Mehrebenentransaktionen, die im folgenden Ab-
schnitt 5.2.4 beschrieben sind.

5.2.4 Mehrebenentransaktionen

Das Konzept der Mehrebenentransaktionen (Multi-Level Transactions) ist ein
weiteres Modell, welches auf der Unterteilung von Transaktionen in Subtransak-

tionen basiert [SchSchWei 95].

5.2.4.1 Einfiihrung

Das Modell besitzt drei Hauptcharakteristika. Zum einen ist dies die Ausnutzung
semantischer Figenschaften der durchzufithrenden Operationen, um die Isolation
zwischen parallel ablaufenden Subtransaktionen teilweise aufzuheben. Dadurch
soll die Nebenldufigkeit zwischen Subtransaktionen erhoht werden. Weiter wird
anstelle von zustandsbasierten Undo-Operationen Kompensation verwendet, um
die Atomaritat einer Transaktion zuzusichern. Schliefllich haben Subtransaktio-
nen die Moglichkeit, ihre Frgebnisse persistent, d. h. global sichtbar zu machen,
unabhéngig vom Verarbeitungszustand der gesamten Transaktion, insbesondere
also schon vor deren Commit.

Neben der Erhéhung der Inter-Transaktionsparallelitdt werden Mehrebenentrans-
aktionen auch dazu verwendet, Intra-Transaktionsparallelitat zu modellieren und
zu beschreiben. Zusétzlich gestattet dieses Modell auch durch den Benutzer oder
durch das System definierte Sicherungspunkte, wodurch ein teilweises Riicksetzen
von Transaktionen méglich wird.

5.2.4.2 Das Modell der Mehrebenentransaktionen

Mehrebenentransaktionen sind eine Variante der geschachtelten Transaktionen,
bei denen alle Bléatter des Transaktionsbaumes die gleiche Tiefe besitzen. Zudem
diirfen Zwischenergebnisse der Bearbeitung einer Transaktion bereits vor deren
Ende sichtbar werden. Dies wird zum Beispiel dadurch erreicht, dafl Subtransak-
tionen derselben Transaktion, die zwar isoliert voneinander ablaufen, erhaltene
Sperren sofort nach ihrem Ende endgiiltig frei geben. Durch dieses vorzeitige Frei-
geben von Sperren entsteht das Problem, daf} bereits erfolgreich beendete Sub-
transaktionen zusammen mit einem Abbruch der Vatertransaktion nachtréglich
ebenfalls abgebrochen werden miissen und sich deren vorzeitig sichtbar gewor-
dene Resultate in der Datenbank befinden. An die Stelle der hier sonst iibli-
chen Recovery-Protokolle treten nun kompensierende Subtransaktionen, welche
die Datenbank zwar nicht genau in denselben Zustand vor Beginn der Transaktion
iiberfithren, aber in einen semantisch dquivalenten.
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Die Entstehung des Transaktionsbaumes, also die Erzeugung von Subtransak-
tionen bei Mehrebenentransaktionen, richtet sich nach der Schichtenarchitektur
des betreffenden Systems. In einem Datenbanksystem nimmt man fiir eine sol-
che Unterteilung folgende typische Schichten: die deskriptive Daten-Ebene, die
Tupel-Ebene, die Record- und die Seiten-Ebene. Dabei wird zu jeder Operation
in einer Ebene F;;; des Systems eine Subtransaktion in der néchst tieferliegenden
Ebene E; des Systems erzeugt. Diese beinhaltet wiederum mehrere Operationen
der entsprechenden Ebene. Die Unterteilung wird bis zur untersten Ebene [
des Systems iteriert. Verschiedene Transaktionsbaume haben somit immer die-
selbe Tiefe und Subtransaktionsknoten gleicher Tiefe korrespondieren immer mit
Operationen der gleichen Ebene im System.

Die Hauptidee der Synchronisation bei Mehrebenentransaktionen besteht dar-
in, ebenenspezifische Konfliktrelationen iiber den Operationen dieser Ebene zu
bilden. Diese Konfliktrelationen geben semantische Informationen tiber die Ope-
rationen der Ebene wieder, wie deren Kommutativitat bzw. Kompatibilitdt. So
kénnen beispielsweise zwei Operationen der Ebene F; konfliktfrei sein, da sie
kommutativ sind, obwohl ihre Implementierungen auf Ebene E;_; miteinander
im Konflikt stehen. In einem solchen Fall wird der Konflikt auf Ebene £;_; zu
einem Pseudokonflikt auf Ebene F;. Dadurch kann eine Folge von Operationen,
die auf Ebene F;_; nicht serialisierbar ist, dies aber auf Ebene F; sein.

Abbildung 5.2 zeigt ein Beispiel fiir eine derartige Konfliktsituation. Zwei Trans-
aktionen, T} und T3 heben Geld von einem Konto a ab und {iberweisen dies
anschliefend auf Konto b. Die Operationen sind auf der untersten Ebene des Sy-
stems durch Lese- und Schreiboperationen auf den entsprechenden Datensitzen
implementiert. Mit der in der Abbildung vorgegebenen Reihenfolge dieser Ope-
rationen auf Ebene F, waren die Transaktionen 7} und T, nicht serialisierbar.
Da aber auf Ebene E; die beiden Uberweisungsoperationen kommutativ sind,
koénnen sie vertauscht werden, wodurch auf dieser hoheren Ebene eine serialisier-
bare Ausfithrungsreihenfolge entsteht. Dadurch gerdt der Konflikt auf Ebene E
zum Pseudokonflikt und somit kann die Ausfithrungsreihenfolge als serialisierbar

angesehen werden [SchWeiSch 91].

Durch Ausnutzen dieser ebenenspezifischen Konfliktinformationen erlauben
Mehrebenentransaktionen einen héheren Grad an Parallelitdt zwischen Transak-
tionen, also Inter-Transaktionsparallelitidt, als andere Transaktionsarten wie fla-
che oder geschachtelte Transaktionen. Andererseits kann der Abbruch von Trans-
aktionen nicht mehr einfach durch Restaurieren der in Ebene Ey modifizierten
Objekte auf den Stand vor der Transaktion implementiert werden, da die Ande-
rungen auf unterster Ebene sofort nach Beendigung der jeweiligen Subtransaktion
global sichtbar wurden. Stattdessen werden bei Mehrebenentransaktionen dazu
kompensierende Transaktionen verwendet, um die Effekte der abzubrechenden
Transaktion riickgangig zu machen.
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Abbildung 5.2: Mehrebenentransaktionen

Wichtig ist, dal sowohl die Subtransaktionen als auch ihre kompensierenden Sub-
transaktionen atomar sind. Ansonsten kénnte sich die Datenbank nach einem
System-Crash in einem inkonsistenten Zustand befinden. Mehrebenentransak-
tionen unterstiitzen Inter-Subtransaktionsparallelitdt, da Intra-Transaktionspar-
allelitdt auf hoheren Ebenen zu Inter-Subtransaktionsparallelitét auf niederen
Ebenen wird [HasWei 93]. Da das Subtransaktionsmanagement Subtransaktio-
nen auf den niedrigeren Ebenen unabhingig von ihrem Vaterknoten behandelt,
kénnen in einer Transaktion mehrere Subtransaktionen parallel durchgefithrt wer-

den [WeiHas 91].

In einem System mit Mehrebenentransaktionen kénnen Inter- und Intra-Trans-
aktionsparallelitdt kombiniert werden, was besonders giinstig bei Systemen er-
scheint, die sowohl OLTP- als auch Decision Support-Transaktionen nebenlaufig

ausfithren [HasWei 93].

5.2.5 Sicherungspunkte

Es gibt prinzipiell zwei verschiedene Techniken in Datenbanksystemen, die als
Sicherungspunkte bekannt sind.

Zum einen sind dies Sicherungspunkte (checkpoint), die im Rahmen von Langzeit-
bzw. Media-Recovery eingesetzt werden. Ein solcher Sicherungspunkt definiert
einen logischen Zeitpunkt, zu dem sich das Datenbanksystem in einem konsisten-
ten Zustand befunden hat und in den es auf Anforderung wieder zuriickgebracht
werden kann. Durch ihn wird sichergestellt, dal das Datenbanksystem im Kata-
strophenfall wieder in einen konsistenten, unter Umstédnden aber auch veralteten
Zustand gelangen kann.

Dieser Typ von Sicherungspunkten ist im weiteren nicht von Interesse.

Die zweite Sicherungspunkttechnik findet im Rahmen der Kurzzeit-Recovery An-



120 KAPITEL 5. MODELL ZUR FEHLERBEHANDLUNG

wendung. Die hier verwendeten Sicherungspunkte dienen im Gegensatz zu der
oben erwdhnten Variante nicht zur Wiederherstellung eines globalen System-
zustandes. Die Sicherungspunkte werden innerhalb einer einzelnen Transaktion
verwendet und dienen dazu, deren Zustand bei Bedarf wieder auf diesen, zuvor
gesicherten Zustand, zuriicksetzen zu kénnen.

Wird ein solcher Sicherungspunkt innerhalb einer Transaktion gesetzt, so muf}
vom Datenbanksystem sichergestellt werden, dafl die Transaktion spater wie-
der in diesen Zustand, inklusive der zu diesem Zeitpunkt von der Transaktion
verwendeten Ressourcen, gebracht werden kann. Solche transaktionsinternen Si-
cherungspunkte werden von Datenbanksystemen iiblicherweise vor jeder Anfrage
einer Transaktion gesetzt. Damit garantieren sie die vom SQIL-Standard verlangte
Atomaritét (statement atomicity) einer Anfrage innerhalb einer Transaktion in
Bezug auf den Fehlerfall [GraReu 93]. Dadurch wird sichergestellt, daf} die Trans-
aktion die Moglichkeit besitzt, falls eine Anfrage fehlschlégt, in den Zustand vor
Beginn dieser Anfrage zuriickzukehren, damit nicht die gesamte Transaktion ab-
gebrochen werden muf.

Als Beispiel fiir den Nutzen dieser Sicherungspunkte kann eine Einfiigeoperation
eines Datensatzes mit einem in der Tabelle bereits existierenden Schliissel dienen.
Hier kann dem Benutzer ein Fehler gemeldet werden und die Transaktion kehrt in
den Zustand vor dieser Einfiigeoperation zuriick, anstelle komplett abgebrochen
zu werden. Somit besteht fiir den Benutzer die Méglichkeit, selbst zu entscheiden,
wie die Transaktion fortgesetzt werden soll, beispielsweise die Einfiigeoperation
mit gednderter Eingabe zu wiederholen oder die Transaktion selbst abzubrechen.

Mit geringfiigigen Anderungen im System ist es auch moglich, dem Benutzer
das Setzen dieser internen Sicherungspunkte iiber die SQL-Schnittstelle des Sy-
stems zu ermoéglichen. Damit hat er selbst die Moglichkeit, die Transaktion teil-
weise nach Bedarf zuriickzusetzen. Verschiedene existierende Systeme wie In-
gres, Oracle oder SQL Server bieten diese Sicherungspunkte fiir den Benutzer

an [BonSar 95, BerNew 97].

Der zuséatzliche Aufwand, der betrieben werden muf}, um solche Sicherungspunkte
in einem System zu unterstiitzen, ist dann vielversprechend, wenn im System lang
laufende Transaktionen existieren. Im Fehlerfall oder im Falle des Abbruchs durch
den Benutzer verlieren diese dann nicht all die zuvor erzeugten Ergebnisse.

Das im folgenden entwickelte Konzept wird sich auf diese zweite Art der Siche-
rungspunkte beziehen. Wichtig ist, dabei zu beachten, daf es sich bei den hier
vorgestellten Sicherungspunkten um Sicherungspunkte zwischen den einzelnen
Anfragen einer Transaktion handelt. Innerhalb einer einzelnen Anfrage werden
dort keine Mafinahmen zur Behandlung von Fehlerfillen getroffen.
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5.3 Ausfithrungsmodell in MIDAS — Aktivitits-
kontrolle und Fehlerbehandlung

In diesem Abschnitt werden nochmals die wichtigsten Figenschaften von MIDAS
vorgestellt, die fiir die Entwicklung eines Modells zur Fehlerbehandlung notwen-
dig sind. Anschlieend werden die Anforderungen an das gesuchte Modell zur
Fehlerbehandlung dargestellt und die beim Entwurf wichtigen Fragenstellungen
erortert. Diese Anforderungen werden mit den in Abschnitt 5.2 vorgestellten exi-
stierenden Modellen verglichen. Dabei wird gezeigt, dafl keines der existierenden
Modelle den gestellten Anforderungen geniigt. Unter Verwendung der in diesem
Abschnitt gewonnenen Ergebnisse und ermittelten Anforderungen wird im fol-
genden Abschnitt ein speziell an diese Anforderungen angepafites Modell, das
FPT-Modell, vorgestellt.

5.3.1 Charakteristika des MIDAS-Ausfiihrungsmodells

Beim Entwurf eines Modells zur Fehlerbehandlung sind die im folgenden beschrie-
ben Charakteristika des MIDAS-Ausfiihrungsmodells von Bedeutung (siehe auch
Abschnitt 2.3).

MIDAS besitzt eine konventionelle SQL-Schnittstelle. Inshesondere werden dem
Benutzer keine parallelen Konstrukte an dieser Schnittstelle zur Verfiigung ge-
stellt. Jegliche Parallelisierung findet demnach im System selbst statt und ist
daher auch komplett unter der Kontrolle des Systems.

MIDAS unterstiitzt echte Inter-Transaktionsparallelitat (sieche Abschnitt 2.3).
Prozesse, die unterschiedliche Transaktionen implementieren, kénnen echt par-
allel auf verschiedenen Prozessoren des Systems laufen, speziell auch auf ver-
schiedenen Rechnern des Systems. Dies geschieht unter voller Kontrolle durch
das Datenbanksystem. Die Nebenlaufigkeit ist damit nicht auf eine Pseudopar-
allelausfithrung auf einer Einprozessormaschine oder auf eine nur durch das Be-
triebssystem gesteuerte Parallelausfithrung auf einer Multiprozessormaschine be-
schrankt.

Zusétzlich zur Inter-Transaktionsparallelitat wird in MIDAS Intra-Transaktions-
parallelitat fiir umfangreiche Anfragen eingesetzt (siehe Abschnitt 2.3). Da die
Semantik von SQL von einer sequentiellen Ausfithrung der Anfragen ausgeht und
Anfragen dabei auf die Ergebnisse vorheriger Anfragen zugreifen kénnen, ist eine
Parallelausfithrung mehrerer Anfragen einer Transaktion im allgemeinen nicht
moglich. Intra-Transaktionsparallelitdt beschréankt sich in MIDAS somit auf die
Parallelisierung einzelner Anfragen, also Intra-Query-Parallelitdt. In MIDAS
wurde nicht versucht, Anfragen verschrankt, unter Beibehaltung der Semantik
durchzufithren. Intra-Query-Parallelitat wird dabei, wie in Abbildung 5.3 ge-
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zeigt, durch den Parallelisierer des Systems erméglicht. Der aus der sequentiellen
Optimierung kommende Operatorbaum (a) wird durch den Parallelisierer (b)
an speziellen Stellen aufgespalten. Die so entstehenden Teilbdume werden auf
einzelne Ausfiihrungseinheiten, die Interpreter, im Ausfithrungssystem verteilt.
Diese Ausfithrungseinheiten sind in der Implementierung einzelne Prozesse, die
asynchron zueinander arbeiten. Durch diesen Schritt wird Pipeline-Parallelitat
zwischen den Ausfiihrungseinheiten erméglicht (¢).

In einem weiteren Schritt (d) werden einzelne Teilplane mehrfach zur Ausfithrung
gebracht, wodurch Intra-Operator-Parallelitéit, beziehungsweise Datenparallelitat
zwischen den Verarbeitungseinheiten entsteht.

Aufteilung auf Ausfuihrungseinheiten

a Operatorbaum aus b: Paraellisierung c: Pipeine-Parallelitét d: Intra-Operator-Parallelitét
sequentieller Optimierung Intra-Query-Parallelitét Datenparallelitat

Abbildung 5.3: Intra-Transaktionsparallelitat

Diese Ausfithrungseinheiten sind unabhéngige, parallel arbeitende Komponenten.
Wichtig fiir die spatere Fehlerbehandlung ist, daB die so entstandene Struktur
zwischen den Ausfithrungseinheiten den Datenflufl und nicht den Kontrollflufl
widerspiegelt. Die Ausfithrungseinheiten werden durch eine gesonderte Kompo-
nente gesteuert. Diese Steuerung beschrankt sich auf das Starten und Beenden
der Komponenten sowie das Einrichten der Kommunikationskanale zwischen den
Komponenten. Ansonsten arbeiten die Komponenten autonom und asynchron
zueinander.

Der Austausch von Zwischenergebnissen zwischen den Komponenten findet
tiber spezielle Kommunikationskanéle, die Kommunikationssegmente (sieche Ab-
schnitt 2.4.9), in der Cacheebene des Systems statt.
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5.3.2 Aktivitatskontrolle

Das zu entwerfende Modell zur Fehlerbehandlung ist Teil der Aktivitéatskontrolle
im System. Innerhalb des Ausfiihrungsmodells des Systems stellt die Aktivitats-
kontrolle die Kontrolleinheit zur Koordination der verschiedenen Aktivitédten dar.
Dabei geht es um die Frage, wie die parallel laufenden Aktionen im System ko-
ordiniert werden und wie auf Fehlersituationen zu reagieren ist. Damit wird zum
einen das Scheduling und zum anderen ein an das Verarbeitungsmodell angepa-
tes Transaktionsmodell gesteuert.

Werden im System nur “flache” Transaktionen verwendet, so ergibt sich die in Ab-
bildung 5.4 dargestellte Situation. Die gesamte Anfrage, welche auf viele einzelne
Ausfithrungseinheiten aufgeteilt ist und daher eine starke Strukturierung auf-
weist, ist durch eine einzelne, geschlossene Transaktionshiille umschlossen. Diese
gewahrleistet die ACID-Eigenschaften der Transaktion gegeniiber anderen Trans-
aktionen. Allerdings ist durch die starke Parallelisierung, durch die die grofle An-
zahl an Ausfithrungseinheiten entstanden ist, ein Ungleichgewicht zwischen der
internen Strukturierung der Transaktion und den Féhigkeiten der Transaktion
entstanden. Auf der einen Seite wurden durch die Strukturierung viele, relativ
unabhéngige Einheiten innerhalb einer Transaktion gewonnen, die nebenldufig
und verteilt im System zur Ausfithrung gebracht werden kénnen. Auf der an-
deren Seite ist das Transaktionsmodell starr und kann nur die Transaktion als
Ganzes behandeln. So muf} beispielsweise im Falle eines Fehlers, der nur auf eine
einzelne Ausfiihrungseinheit beschrankt ist, zwangslaufig die gesamte Transak-
tion abgebrochen werden. Wiinschenswert ist in einem solchen Fall, speziell auf
den Fehler reagieren zu kénnen und nur die wirklich betroffene Ausfithrungsein-
heit einer Fehlerbehandlung zu unterziehen. Dadurch kénnen vom Fehler nicht
betroffene Ausfithrungseinheiten weiter existieren und deren bereits produzierte
Ergebnisse wiederverwendet werden.

Eine derartige Moglichkeit, auf Fehler zu reagieren, bietet das Modell der flachen
Transaktionen nicht, da es keinerlei Kenntnis iiber die interne Strukturierung der
Transaktion besitzt.

Das Ziel des in diesem Kapitel zu entwickelnden Modells zur Fehlerbehandlung
ist es, ein Konzept zur Fehlerbehandlung bereitzustellen, welches den Transak-
tionsschutz, beziehungsweise das Granulat der Transaktionsverarbeitung an die
Struktur des Verarbeitungsmodells anpafit.

Nach auflen, gegeniiber anderen Transaktionen, sollen wie bisher alle ACID-
Eigenschaften gelten. Ziel ist es, von der internen Strukturierung der Verarbei-
tung, also der Aufteilung des Gesamtplans auf mehrere Ausfiithrungseinheiten,
zu profitieren und diese auf die Transaktionsverarbeitung zu {ibertragen. Dabei
sollte der durch die Parallelisierung erreichte Grad an Parallelitdt méglichst nicht
durch Mafinahmen der Transaktionskontrolle eingeschrankt werden, wie dies z. B.
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Auf Ausfiihrungseinheiten verteilter
paralleler Ausfiihrungsplan

ACID Transaktionshulle

Abbildung 5.4: Parallelisierung und Transaktionen

durch Isolation zwischen einzelnen Komponenten entstehen kénnte, und gleich-
zeitig ein Gewinn durch Transaktionsschutz auf feinerem Granulat erzielt werden.
Der Normalfall, in dem kein Fehler auftritt, soll nicht oder nur méoglichst wenig
belastet sein, und im Fehlerfall sollen die Verluste durch Riicksetzen und Neu-
start der Transaktion gegeniiber einer unstrukturierten Transaktionsverarbeitung
deutlich verringert werden. Wichtig dabei ist, insbesondere ein sinnvolles Granu-
lat der Strukturierung der Transaktion zu finden, aus dem im Fehlerfall Gewinn
gezogen werden kann, das aber im Normalfall nicht zu viel Aufwand erzeugt.

5.3.3 Fehlerbehandlung

Die zentrale Frage bei einem solchen Modell zur Fehlerbehandlung als Teil der Ak-
tivitdtskontrolle ist, wie auf das Auftreten eines Fehlers reagiert werden soll. Bei
dem im folgenden entwickelten Modell soll inshesondere die Méglichkeit bestehen,
dafl das System die Fahigkeit besitzt, Fehler zu erkennen und zu kompensieren,
d.h. es soll ohne Eingriff durch den Benutzer auf gewisse Fehlersituationen rea-
gieren und somit diese Fehlersituationen vor dem Benutzer verbergen kénnen. Als
Fehlerfélle, fiir die eine solche Fehlertoleranz angeboten werden kann, kommen
Verarbeitungsfehler wie zum Beispiel Verklemmungen zwischen Transaktionen,
aber auch Fehler, die erst durch die Parallelverarbeitung entstehen, wie Verklem-
mungen zwischen einzelnen Ausfiihrungseinheiten, in Betracht. Weiterhin kann
diese Moglichkeit auch fiir Komponentenausfélle angeboten werden. Knoten-
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beziehungsweise Rechner-Ausfille konnen zwar von dem zu entwickelnden Mo-
dell theoretisch behandelt werden, diirften aber in der Praxis schwer umzusetzen
sein. Die Klasse der Fehler, die das Modell behandeln kénnen soll, sind somit die
Transaktionsfehler, die in Abschnitt 5.2.1 beschriebenen werden.

Die zentrale Idee bei dem zu entwickelnden Modell ist es, nach dem Auftreten
eines Fehlers beim Wiederaufsetzen die bereits produzierten Zwischenergebnisse,
d.h. den Inhalt der Datenstrome, die zwischen den Ausfithrungseinheiten ausge-
tauscht werden, wiederzuverwenden. Diese Wiederverwendung soll das erfolgrei-
che Beenden einer Transaktion trotz eines aufgetretenen Fehlers erméglichen.

In dem Modell muf sicherlich ein Riicksetzen der Transaktion auf den Zustand
vor der letzten Anfrage moglich sein. Diese Fahigkeit wird als Anfrageatoma-
ritdt (statement atomicity) bezeichnet und ist allgemein fiir die Bereitstellung
der Semantik von SQL notwendig [GraReu 93]. Sie erlaubt dem System, nach
dem Fehlschlagen einer einzelnen Anfrage wieder einen konsistenten Datenbank-
zustand herzustellen und schafft damit die Moglichkeit, dem Benutzer das Fehl-
schlagen einzelner SQL-Anfragen zu melden und diesen darauf reagieren zu las-
sen. Dieses Verfahren entspricht in etwa einem einzelnen Sicherungspunkt (siehe
Abschnitt 5.2.5), der direkt vor der aktuell laufenden Anfrage gesetzt wurde.

Weiterhin soll das Modell das Abbrechen und den Neustart einzelner Ausfiih-
rungseinheiten innerhalb einer Anfrage unterstiitzen, um auf Fehler, die auf ein-
zelne Teile einer Anfrage beschriankt sind, reagieren zu kénnen und nicht die
komplette Transaktion abbrechen zu miissen. Der Abbruch der kompletten Trans-
aktion ware die notwendige Konsequenz bei flachen Transaktionen.

5.4 Anforderungen an das Modell zur Fehlerbe-
handlung

Aus den beiden letzten Abschnitten 5.3.2 und 5.3.3 ergibt sich folgende Kurzfas-
sung der Anforderungen an das zu entwerfende Modell zur Fehlerbehandlung:

e Das Modell soll ein an die Struktur der Parallelverarbeitung angepafites
Granulat der Fehlerbehandlung besitzen.

o Transaktionsfehler in einzelnen Ausfithrungseinheiten bei der Parallelverar-
beitung sollen nicht zwangslaufig den Abbruch der gesamten Transaktion
zur Folge haben.

e Einzelne, von Fehlern betroffene Ausfithrungseinheiten sollen vom System
neu gestartet werden, so dafl die Transaktion erfolgreich beendet werden
kann. Dem Benutzer soll dieses systeminterne Vorgehen verborgen bleiben.



126 KAPITEL 5. MODELL ZUR FEHLERBEHANDLUNG

Dieses Vorgehen soll effizienter als der Abbruch und Neustart der komplet-
ten Transaktion sein.

o Die Leistungsfidhigkeit des Systems soll nicht durch vorsorgliche Mafinah-
men fiir eine spétere Fehlerbehandlung eingeschrankt werden. Inshbesondere
soll der Grad an Daten- und Pipeline-Parallelitat erhalten bleiben.

5.5 Evaluierung der Modelle

In den vorherigen Abschnitten wurden kurz die Fehler vorgestellt, die das gesuchte
Modell behandeln soll. Des weiteren wurde das Ausfithrungsmodell vorgestellt, in
dessen Rahmen die Fehlerbehandlung stattfinden soll. Es stellt sich nun die Frage,
inwieweit die bereits existierenden, in Abschnitten 5.2 dargestellten Konzepte, die
gestellten Anforderungen an ein solches Modell erfiillen kénnen.

5.5.1 Sicherungspunkte

Sicherungspunkte bieten zwar die Moglichkeit, Transaktionen in kleinere Ein-
heiten zu zerteilen, einen Eingriff innerhalb einzelner Anfragen erméglichen sie
allerdings nicht. Sie kénnen damit nicht der Hauptanforderung an das gesuchte
Modell gerecht werden, die Kontrolle iiber die einzelnen Ausfiihrungseinheiten,
auf denen eine Anfrage berechnet wird, zu iibernehmen.

Die Moglichkeit, Transaktionen auf den Zustand vor Beginn der letzten Anfrage
zuriickzusetzen, miissen, wie bereits oben erwidhnt, ohnehin alle SQL-Systeme be-
reitstellen. Die Fahigkeit, eine Transaktion um mehrere Anfragen zuriickzusetzen
ist eine Figenschaft, die das System nicht eigenméchtig vollziehen kann, sondern
die durch den Benutzer gesteuert werden muf}, da dieser interaktiv zwischen der
Ausfiithrung der einzelnen Anfragen einer Transaktion eingreifen kann und damit,
bei einem eigenméchtigen Riicksetzen durch das System, die Benutzersemantik
nicht mehr gewihrleistet werden kann. In dem gesuchten Modell sollen aber alle
FEingrifte zur Fehlertoleranz vollstdndig durch das System durchgefithrt und vor
dem Benutzer verborgen werden. Diese Fahigkeit der Sicherungspunkttechniken
ist daher fiir das gesuchte Modell nicht relevant.

Insgesamt 1aBt sich feststellen, dafl die Sicherungspunkte zwar eine interessante
Technik darstellen und gewisse Ahnlichkeiten zu dem gesuchten Modell aufweisen.
Die Sicherungspunkttechniken bieten aber keine Losungen fiir die gewiinschten
Anforderungen an das Modell.
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5.5.2 Geschachtelte Transaktionen

Das Modell der geschachtelten Transaktionen scheint auf den ersten Blick am ehe-
sten den Anforderungen an das gesuchte Modell zu entsprechen [Voinou 96]. Es
wird eine baumartige Strukturierung von Transaktionen unterstiitzt. Parallelitat
innerhalb einer Transaktion wird auf einfache Weise erméglicht. Die Subtransak-
tionen im Modell der geschachtelten Transaktionen kénnen nebenléufig arbeiten.
Weiterhin bietet es sich an, Subtransaktionen auf die einzelnen Komponenten
des Systems, die Ausfithrungseinheiten, abzubilden. Dadurch ergibt sich auf ein-
fache Weise die Strukturierung der Transaktion, indem man die Aktionen einer
Ausfithrungseinheit als Subtransaktion definiert. Der Graph der Ausfithrungs-
einheiten wire damit identisch mit dem Subtransaktionsbaum und eine explizit
implementierte Kontrollstruktur ware gegeben.

Bei einer genaueren Betrachtung finden sich aber schnell Eigenschaften der ge-
schachtelten Transaktionen, die mit den gewiinschten Anforderungen des gesuch-
ten Modells nicht in Ubereinstimmung zu bringen sind.

Als erstes zeigt sich, dafl eine direkte Abbildung der Subtransaktionen der ge-
schachtelten Transaktionen auf die Ausfiihrungsplane nicht moéglich ist, da die
parallelen Ausfiihrungsplane gerichtete, azyklische Graphen und damit keine
Béume sind. Eine unmittelbare Anpassung der geschachtelten Transaktionen an
derartige Graphen ist nicht offensichtlich.

Weiterhin widerspricht die von den geschachtelten Transaktionen geforderte Iso-
lation zwischen Subtransaktionen dem in den Ausfithrungsplénen gewiinschten
Pipelining. Durch die Isolation ist keine Parallelitdt zwischen Vater- und Sohn-
knoten méglich. Der Grad an Parallelitat wird damit eingeschrankt. Diese Paral-
lelitatsform ist aber, zusammen mit der Datenparallelitit, eine der beiden wich-
tigen Moglichkeiten, Parallelitdt innerhalb einer Anfrage zu verwirklichen. Auf
sie kann nicht verzichtet werden.

Zudem ist die grundlegende Strukturierung bei geschachtelten Transaktionen
sehr verschieden gegeniiber der Strukturierung der Ausfiihrungsplane. Bei den
geschachtelten Transaktionen werden die Aufgaben, die in einem Knoten vollzo-
gen werden sollen, komplett auf dessen S6hne verteilt und der Knoten tibernimmt
selbst nur noch Kontrollaufgaben. Die komplette, eigentliche Arbeit findet somit
in den Blattern des Baumes der geschachtelten Transaktionen statt. Bei dem
gegebenen Ausfiihrungsmodell wird zwar auch nur in den Blattern auf Datenob-
jekte zugegriffen, allerdings finden Berechnungen in allen Knoten des azyklischen
Graphen statt.

Wesentlich ist weiter die Tatsache, dafl die parallelen Ausfithrungspléne den Da-
tenfluff wiedergeben, wohingegen ein Baum von Subtransaktionen im Modell der
geschachtelten Transaktionen den Kontrollflufi widerspiegelt. Eine direkte Ab-
bildung der Ausfithrungsplédne auf das Modell der geschachtelten Transaktionen
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wiirde, wie in Abbildung 5.5 gezeigt, einen Baum ergeben, in dem alle Knoten
des parallelen Ausfithrungsplans als Blatter in einem Baum mit Héhe 1 hingen
und ein spezieller Kontrollknoten die Wurzel wére. In diesemm Baum verliefe der
Datenflufl dann horizontal durch die Blédtter, was wiederum nicht dem Modell der
geschachtelten Transaktionen entspricht.

4, /5| |6] |78 1 12, ... |8

Paralleler Ausfiihrungsplan Prozef¥kontrollstruktur

Abbildung 5.5: Paralleler Ausfithrungsplan und ProzeBkontrollstruktur

Mafinahmen zur eingeschréankten Sichtbarkeit von Daten, beispielsweise mit Hilfe
von Isolation, sind im gesuchten Modell nicht notwendig, da die parallelisierten
Ausfithrungsplédne nicht gemeinsam auf permanente Daten schreiben und somit
nicht voneinander abgeschirmt werden miissen.

Nebenbei sei noch erwéhnt, dafl die Moglichkeit der geschachtelten Transaktionen
zum dynamischen Erzeugen von Subtransaktionen nicht bendtigt wird. Spezielle
MafBinahmen, um dies zur Verfliigung zu stellen, sind im gesuchten Modell nicht
nétig, da die gewiinschte Struktur des parallelen Ausfithrungsplans bereits zu
Beginn der Laufzeit bekannt ist und nicht dynamisch angepafit werden muf.

Geschachtelte Transaktionen in ihrer vollen Form wiirden beim FEinsatz auf ei-
ner so tief im System liegenden Ebene, wie sie hier angedacht ist, sicher viel zu
hohe Kosten verursachen. Die Fahigkeit zu voller Recovery auf einer so niedri-
gen, feingranularen Ebene wiirde zu viel System-Overhead durch zu viel Logging
und andere interne Verwaltung erfordern. Das System kénnte im Normalfall nicht
mehr effizient arbeiten. Geschachtelte Transaktionen eignen sich von ihrer Kon-
zeption her eher dazu, auf Benutzerebene angeboten zu werden, beispielsweise
um dem Benutzer die Kontrolle tiber einzelne Teile seiner Transaktion zu geben.
Ein typisches Beispiel hierfiir wire die Reisebuchungstransaktion, bei der der
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Benutzer getrennt iiber Flug, Hotel und Mietwagen innerhalb einer Transaktion
entscheiden und gegebenenfalls Einzelbuchungen ohne Verlassen der Transaktion
riickgéangig machen kann.

Beim gesuchten Modell ist dagegen keine Recovery auf permanenten Datenbank-
daten gewlinscht, sondern nur die eventuell, also nicht zwingend notwendige Wie-
derverwendbarkeit von Zwischenergebnissen, d. h. abgeleiteten Daten. Es miissen
insbesondere keine speziellen Vorkehrungen getroffen werden, um die Wiederher-
stellung eines konsistenten Datenbankzustandes zu ermoglichen, da im Zweifels-
fall immer das vollzogen werden kann, was bei normalen, flachen Transaktionen
auch notwendig wéare, namlich die gesamte Transaktion abzubrechen.

Zusammenfassend 14t sich feststellen, dafl die geschachtelten Transaktionen die
gestellten Anforderungen nicht erfiillen kénnen, da eine Abbildung der Baum-
struktur der geschachtelten Transaktionen auf den Graph der Ausfithrungsein-
heiten nicht méglich erscheint, und die interne Struktur sowie der Kontroll- und
Datenflul zwischen den Ausfiihrungseinheiten und innerhalb der geschachtelten
Transaktionen nicht {ibereinstimmen. Auflerdem wiirden geschachtelte Transak-
tionen mit ihren vollen Recovery-Fahigkeiten bei dieser Verwendung zu hohe
Kosten verursachen.

5.5.3 Mehrebenentransaktionen

Die Mehrebenentransaktionen haben als Variante der geschachtelten Transak-
tionen ahnliche Nachteile bei der Erfilllung der gestellten Anforderungen wie
die geschachtelten Transaktionen selbst. Insbesondere stellen die Mehrebenen-
transaktionen eine Transaktionsvariante dar, die auf verstirkte Inter-Transakti-
onsparallelitdt ausgerichtet ist. Dagegen soll das gesuchte Modell vor allem die
Intra-Transaktionsparallelitdt unterstiitzen.

Zudem ist die von den Mehrebenentransaktionen vorgeschlagene Baumstruktur,
die einen Durchlauf durch die verschiedenen Schichten des Systems widerspiegeln
soll, fiir das gesuchte Modell ungeeignet. Die parallelen Ausfithrungsplane geben
den Datenflul innerhalb einer Schicht des Systems wieder und lassen sich nicht
auf die vorgeschlagenen Baume abbilden, wie dies bereits bei der Argumentation
in Bezug auf geschachtelte Transaktionen gezeigt wurde.

Auch die Recovery-MafBinahmen und Sichtbarkeitsmechanismen der Mehrebenen-
transaktionen werden nicht gebraucht, da nur die Verwaltung von Zwischener-
gebnissen betrachtet wird und permanente Datenbankdaten, und damit die Da-
tenbankkonsistenz, von dem gesuchten Modell nicht beriihrt werden.

Die bei den Mehrebenentransaktionen verwendeten Kompensationsmechanismen
finden im gesuchten Modell ebenfalls keine Anwendungsmoglichkeit.

Insgesamt 1Bt sich feststellen, daB die Mehrebenentransaktionen, trotz ihrer Ahn-
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lichkeit zu den geschachtelten Transaktionen, kaum dem gesuchten Modell zur
Fehlerbehandlung gerecht werden koénnen. Sie erfiillen nicht die an das Modell
gestellten Anforderungen und bieten zudem eine groflie Anzahl an Eigenschaften,
die fiir das Modell nicht benétigt werden.

5.6 Anderungen am Modell der geschachtelten
Transaktionen

Aus dem Vergleich mit den existierenden Konzepten ergab sich eine gewisse Ahn-
lichkeit des gesuchten Modells zu dem Modell der geschachtelten Transaktionen.
Diese legt es nahe, das gesuchte Modell aus dem Modell der geschachtelten Trans-
aktionen zu entwickeln. Wie in Abschnitt 5.5.2 gezeigt, konnen nur einige der
Eigenschaften des Modells der geschachtelten Transaktionen fiir das neue, ge-
suchte Modell verwendet werden. Die anderen miissen angepafit oder aufgehoben
werden.

Dazu zahlt die Aufhebung der Isolation zwischen den einzelnen Komponenten.
Durch sie kann es im Fehlerfall zur Weiterleitung fehlerhafter Daten kommen, was
zu einem kaskadierenden Riicksetzen von Komponenten fithren muf, falls Véter
zusammen mit einem Sohn zurlickgesetzt werden miissen, da diese inkonsistente
oder unvollstandige Daten gesehen haben. Das zu entwerfende Modell muf} dies
beriicksichtigen.

Die Hauptcharakteristik bei dem neuen Modell wird sein, moglichst viele, von
einem auftretenden Fehler nicht betroffene Komponenten einer Transaktion nor-
mal weiterlaufen zu lassen, und nur den wirklich von einem Fehler betroffenen
Teil der Transaktion abzubrechen und nochmals korrekt ablaufen zu lassen. Dazu
dient die Speicherung von Zwischenergebnissen in den, in Abschnitt 2.4.9 vorge-
stellten, Kommunikationskanélen und die Wiederverwendung dieser Zwischener-
gebnisse nach dem Auftreten eines Fehlers. Im Falle von Knotenausféallen miissen
diese Zwischenergebnisse auf Externspeicher ausgelagert sein. Fiir Komponen-
tenausfélle oder Verarbeitungsfehler reicht es aus, sie noch im Speicher vorliegen
zu haben. Ein allgemeines externes Speichern aller Kommunikationskanéle ist si-
cher zu teuer, deshalb findet dies nur an ausgewéhlten Stellen statt. An solchen
Punkten kann man auch gegebenenfalls Isolation einfithren, um ein kaskadieren-
des Riicksetzen einzuschréanken. Dies wird auch automatisch erreicht, sobald der
Inhalt eines solchen Segments komplett gespeichert vorliegt.

Bei dem neuen Modell mufl auch die Commit- und Riicksetzregel der geschachtel-
ten Transaktionen (siehe 5.2.3) gedndert werden. Die Commit-Figenschaft, Da-
ten nur nach dem Commit einer Subtransaktion an den Vaterknoten weiterzu-
geben, wird durch das geforderte Pipelining aufgehoben. Das Riicksetzverhalten
bei den geschachtelten Transaktionen sieht vor, mit dem Vaterknoten auch alle
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Fehlerausbreitung durch Durch Kommunikationskanéle
Pipelining zum Vaterknoten geschitzte Sohnknoten
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Abbildung 5.6: Das neue Riicksetzverhalten

seine S6hne abzubrechen. Wie in Abbildung 5.6 zu sehen ist, mufl beim Auf-
treten eines Fehlers mit einem Sohn (Knoten 1) nun eventuell auch der Vater
(Knoten 2) zuriickgesetzt werden, da dieser durch das eingefiihrte Pipelining feh-
lerhafte Daten gelesen haben kann. Ein Riicksetzen in Richtung der Wurzel gibt
es in dieser Form bei den geschachtelten Transaktionen nicht. Umgekehrt muf}
nun mit dem Riicksetzen des Vaters nicht notwendigerweise der Sohn riickgesetzt
und neu gestartet werden. Falls die produzierten Ergebnisse des Sohnes noch
in einem gespeicherten Kommunikationskanal vorliegen, kénnen diese beim Neu-
start des Vaters wiederverwendet werden, und ein Neustarten des Sohnes ist nicht
notwendig.

Zur erneuten Bereitstellung der Zwischenergebnisse miissen keine umfangreichen,
viel Overhead erzeugenden Mafinahmen ergriffen werden, wie sie fiir Recovery-
MafBinahmen notwendig sind, da die Speicherung der Zwischenergebnisse auf per-
manenten Speichermedien teilweise schon durch die Parallelisierung veranlafit
wird oder diese Zwischenergebnisse noch im Cache des Systems vorhanden sein
kénnen. Auflerdem ist das Modell nicht darauf angewiesen, dafl die Zwischener-
gebnisse unter allen Umstanden vorhanden sein miissen. Sind sie nicht vorhanden,
so kann beim Neustart einer Transaktion nur kein Profit aus den noch existie-
renden Zwischenergebnissen gezogen werden. Eine Gefahrdung der Konsistenz
der Datenbank kann also nicht entstehen. Die Mafinahmen sind demnach nicht
zwingend durchzufithren und das System kann frei entscheiden, wann Zwischen-
ergebnisse aufzubewahren sind.

Mit diesen Voriiberlegungen 148t sich ein Modell mit den gewiinschten Eigen-
schaften beschreiben. Dieses wird im folgenden Abschnitt vorgestellt.



132 KAPITEL 5. MODELL ZUR FEHLERBEHANDLUNG

5.7 Das Modell zur Fehlerbehandlung — FPT-
Modell

In Abschnitt 5.5 wurde gezeigt, dafl bisher kein geeignetes Konzept zur Be-
handlung beziehungsweise Tolerierung von Fehlern innerhalb einer Anfrage einer
Transaktion existiert.

Das Modell der geschachtelten Transaktionen schien anfangs eine geeignete Struk-
turierung fiir Transaktionen zu besitzen, um die geforderten Anspriiche der hier
gewiinschten Aktivitatskontrolle zu erfiillen. Es liefl sich bei genauerer Betrach-
tung aber zeigen, daf} die geschachtelten Transaktionen mit ihrer Strukturierung
einer Transaktion nicht ohne grofe Anderungen des Modells auf die gegebene Pro-
blemstellung abbildbar sind. Weiter stellte sich heraus, dafl geschachtelte Trans-
aktionen durch ihre starken Restriktionen bei der Datenverarbeitung und den zu
erwartenden sehr hohen Verwaltungsaufwand nicht die gewiinschten Leistungs-
anforderungen erfiillen wiirden.

Die vorgestellten Sicherungspunkttechniken erwiesen sich als geeignet, Transak-
tionen im Fehlerfall auf den Zustand vor Beginn einer Anfrage zuriickzusetzen.
Das Konzept selbst bietet aber keine Vorgehensweise zur Fehlerbehebung be-
ziehungsweise Fehlertolerierung an. Es bleibt dem Anwender iiberlassen, wie
auf einen derartigen Fehler reagiert wird. Auflerdem werden von den Siche-
rungspunkttechniken keine Aufsetzpunkte innerhalb einer einzelnen Anfrage un-
terstiitzt. Tritt ein Fehler innerhalb einer Anfrage auf, so muf} die Transaktion
mindestens bis auf den Zeitpunk vor Beginn dieser Anfrage zuriickgesetzt werden.
Dabei gehen alle bis zu diesem Zeitpunkt erzeugten Ergebnisse und verrichteten
Arbeiten verloren.

In diesem Abschnitt wird ein Modell zur Fehlerbehandlung in parallelen Trans-
aktionen, das FPT-Modell, vorgestellt, dessen Ziel es ist, die in Abschnitt 5.4
aufgestellten Forderungen zu erfiillen. Zu diesen z&hlt unter anderem, die oben
beschriebenen Verluste im Fehlerfall zu vermeiden oder zu minimieren und eine
automatische, d.h. nicht durch den Anwender gesteuerte Fehlerbehandlung zu
ermoglichen, um so die in Abschnitt 5.4 beschrieben Klassen von Fehlern tolerie-
ren zu kénnen.

Das FPT-Modell soll den fehlerbedingten Leistungsverlust reduzieren — die vor
einem Fehler bereits geleistete Arbeit innerhalb einer Anfrage einer Transaktion
soll erhalten bleiben und nicht prinzipiell verworfen werden miissen. Bevor das
Datenbanksystem die gesamte Transaktion abbricht, wenn ein unkorrigierbarer
Fehler auftritt, soll es moglich sein, nur die fehlerbehafteten Teile abzubrechen
und zu wiederholen. Erst wenn diese Mafinahme fehlschliagt, soll die einzelne
Anfrage als fehlerhaft abgebrochen, und gegebenenfalls die ganze Transaktion
zurlickgesetzt werden [Zim 97, Driigh 99].
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5.7.1 Subtransaktionskonzept

Um der Aktivitatskontrolle das Riicksetzen und das Wiederholen von Teilen einer
Transaktion zu ermoglichen, ist eine stérkere interne Strukturierung der Trans-
aktion notwendig, als dies bei flachen Transaktionen der Fall ist. Es mufl moglich
sein, die internen Vorgange einer Transaktion auch im Modell der Transaktion zu
beschreiben, um das Vorgehen im Fehlerfall in das Modell zu integrieren.

Dazu werden sowohl Vorgénge, d.h. Operationen als auch der Informationsflufl
im FPT-Modell beschrieben. Zu diesem Zweck wird eine Transaktion aus zwei Ar-
ten von Komponenten gebildet. Teiloperationen einer Transaktion werden durch
Subtransaktionen beschrieben. Die Informationsfliisse zwischen diesen Teilope-
rationen werden durch sogenannte Datenfliisse représentiert.

Mit diesen im folgenden beschriebenen Komponenten einer Transaktion wird es
moglich sein, Fehler, die innerhalb einer Transaktion auftreten, einer oder einigen
wenigen Komponenten zuzuordnen. Bei einer spiteren Fehlerbehandlung muf}
dann nicht die gesamte Transaktion wiederholt werden, sondern es geniigt, nur
die vom Fehler betroffenen Komponenten neu zu starten.

5.7.1.1 Subtransaktionen

Um die Kontrolle iiber einzelne Teile der Transaktion zu ermoglichen, werden
Operationen der Transaktion, die sich auf die Datenbank beziehen, auf Subtrans-
aktionen abgebildet. Da diese Subtransaktionen ihre iibergeordnete Transakti-
on beschreiben miissen, herrscht auf ihnen eine entsprechende Ordnung. Eine
Transaktion besteht aus Subtransaktionen, die in der Form eines azyklischen, ge-
richteten Graphen geordnet sind (siehe Abbildung 5.7). Dabei werden alle von
der Transaktion zu verrichtenden Aufgaben auf die einzelnen Subtransaktionen
verteilt.

Jede Subtransaktion wird durch einen Knoten bezeichnet. Jede Kante symboli-
siert die Weitergabe von Daten der erzeugenden Subtransaktion, dem Vorganger,
an ihre nachfolgenden Subtransaktionen. Ein solches Paar von Subtransaktionen
wird als benachbart bezeichnet. Auf diese Weise wird die Datenverarbeitung
der Transaktion beschrieben.

Benachbart:

Zwei Subtransaktionen einer Transaktion werden als benachbart bezeichnet,
wenn sie im Graphen der Subtransaktionen durch eine Kante verbunden
sind.

Subtransaktionen kénnen in beliebiger Weise nebenlaufig ausgefithrt werden. Die
einzige, indirekte Regulierung des parallelen Ablaufs der Subtransaktionen wird
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Abbildung 5.7: Transaktion als Baum von Subtransaktionen

dadurch erzeugt, dafl der Nachfolger in einem Paar benachbarter Subtransak-
tionen auf die von seinem Vorganger erzeugten Daten angewiesen ist und da-
her gegebenenfalls auf deren Produktion warten muf}. Dies ist die einzige, auch
zwangslaufig notwendige Beschrankung der Intra-Transaktionsparallelitat, die
durch das FPT-Modell vorgegeben wird. Insbesondere bestehen also keinerlei
Beschrankungen fiir die Parallelausfithrung von Geschwister-Subtransaktionen.

5.7.1.2 Datenfliisse

Zwischen den einzelnen Subtransaktionen einer Transaktion werden Informatio-
nen ausgetauscht. Von Interesse sind hier nur die Nutzdaten — also die Daten, die
eine Subtransaktion fiir ihren Nachbarn erzeugt und weiterleitet, da sie fiir die
Datenverarbeitung essentiell sind. Diese Informationsfliisse sollen im folgenden als
Datenflul bezeichnet werden. Der Datenflul zwischen zwei Subtransaktionen be-
schreibt den gesamten Umfang der Informationen, die wahrend der Durchfithrung
der iibergeordneten Transaktion zwischen diesen Subtransaktionen ausgetauscht
werden. Ein Datenflufl existiert, solange er als Trager von Informationen dient.

Der Datenfluf fiigt sich in die Ordnung der Subtransaktionen ein — er ist ebenfalls
gerichtet und darf keine Abhéngigkeiten erzeugen, die zyklisch sind. In diesem
Sinne gibt es beziiglich eines Datenflusses zwei Arten beteiligter Subtransaktio-
nen, die datenproduzierenden und die datenverbrauchenden. In Abbildung 5.8
sind die Produzenten unterhalb und die Konsumenten oberhalb des zugehéri-
gen Datenflusses angeordnet, so daf} der gesamte Datenflufl in der schematischen
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Abbildung von unten nach oben verlauft.

Der von einer Subtransaktion verarbeitete Datenflufl wird als Eingabe bezeichnet,
der produzierte Datenflul als Ausgabe. Die Ordnung der Subtransaktionen wird
dadurch stéarker definiert, dafl die Eingabe einer Subtransaktion nur die Eingabe
der Transaktion oder die Ausgabe einer benachbarten® Subtransaktion sein darf.
Aus dieser Forderung ergeben sich die Vorschriften fiir die Zuordnung zwischen

Datenflitssen und Subtransaktionen:

e Im Rahmen der auf den Subtransaktionen definierten Ordnung diirfen Da-
tenfliisse nur zwischen benachbarten Subtransaktionen bestehen.

e Ein Datenfluf} ist die Menge aller Ausgabedaten genau einer Subtransakti-

O11.

e Ein Datenflufl dient mindestens einer Subtransaktion als Eingabe.

@

Transaktion

$N|ISUoITRWIOlU|

O Subtransaktion
I Datenflul

Abbildung 5.8: Datenfliisse in Transaktionsstruktur

3“benachbart” gemifl 5.7.1.1.
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Abbildung 5.8 veranschaulicht die Struktur einer Transaktion unter Einbeziehung
von Datenfliissen. Jeder Datenfluf} ist durch einen schwarzen Balken symbolisiert.
Insbesondere erlaubt das FPT-Modell einer Subtransaktion, Ausgaben in mehrere
Datenfliisse zu schicken oder auch aus mehreren Datenfliissen ihre Eingaben zu
erhalten.

Datenfliisse sind als Transportkanéle und Speicherungspuffer fiir die Ausgabeda-
ten von Subtransaktionen anzusehen.

Weiter kénnen, beziiglich eines Zeitpunktes, folgende drei Zustinde eines Daten-
flusses definiert werden:

Vollstandigkeit:

Ein Datenflul wird als vollstandig bezeichnet, wenn alle Daten, die die pro-
duzierende Subtransaktion im Laufe der gesamten Transaktion liefern wird,
bereits im Datenflufl aufgenommen wurden und fiir die konsumierende Sub-
transaktion die Mdoglichkeit besteht, alle Daten, die den Datenflufl bereits
erreicht haben, nochmals abzurufen.

Potentielle Vollstindigkeit:

Ein Datenfluf gilt als potentiell vollstandig, wenn er im weiteren Verlauf der
Transaktion die Vollsténdigkeit erreichen wird. Dabei wird davon ausgegan-
gen, daf} die ihm zugeordneten produzierenden Subtransaktionen fehlerfrei
beendet werden.

Unvollstandigkeit:

Ein Datenfluf} gilt als unvollstdndig, wenn er weder vollstandig noch poten-
tiell vollstéandig ist.

Bei diesen Definitionen der Vollsténdigkeit und potentiellen Vollstandigkeit wird
inshesondere die Situation ausgeschlossen, dafl Daten, die den Datenflufl bereits
durchlaufen haben, verworfen werden und diese Daten nur durch einen Neustart
der produzierenden Subtransaktion wiedergewonnen werden kénnen. Genau die
Datenfliisse, bei denen diese Situation eingetreten ist, sind die unvollsténdigen
Datenfliisse.

Die Definition der potentiellen Vollstdndigkeit deckt damit auch den Fall ab,
daBl noch iiberhaupt keine Daten zwischen den Subtransaktionen ausgetauscht
wurden.

Daraus ergibt sich, daf jeder leere Datenflufl potentiell vollstandig ist. Im zeitli-
chen Verlauf der Transaktion kann er vollstandig oder unvollstandig werden. Auch
ein bereits vollstandiger Datenflufl kann durch Verwerfen von Daten unvollstandig
werden. Den Zustand der Unvollstdndigkeit kann ein Datenflufl nicht mehr ver-
lassen. Die moglichen Zustdnde und Zustandsiibergénge von Datenfliissen sind in
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Abbildung 5.9 dargestellt. Zusatzlich befinden sich unter den Zustdanden Symbole
fiir Datenfliisse. Diese Symbole geben die Zustande von Datenfliissen wieder und
werden in den folgenden Abbildungen verwendet.

potentiell

vollstandig

vollsténdig

unvollsténdig
v 4
[ 4

Zeit

Abbildung 5.9: Zustandsiibergénge von Datenfliissen

Die Vollstandigkeit von Datenfliissen ist fiir das FPT-Modell von besonderer Be-
deutung. Ein vollstandiger Datenflufl beinhaltet die FErgebnisse aller Subtrans-
aktionen, die an der Produktion seiner Daten beteiligt waren. Seine Funktion
entspricht damit dem Aufbewahren des Zwischenergebnisses all seiner Vorganger-
Subtransaktionen. Bei potentiell vollstandigen Datenfliissen ist im weiteren Ver-
lauf der Transaktion damit zu rechnen, daf dieses Zwischenergebnis in Form eines
vollstandigen Datenflusses vorliegen wird.

Im Laufe der spéater vorgestellten Fehlerbehandlung (Abschnitt 5.7.3) des FPT-
Modells werden diese Datenfliisse eine besondere Rolle spielen. Dort bieten
vollstandige und potentiell vollstindige Datenfliisse die Moglichkeit, fehlerbe-
hafteten Subtransaktionen, die neu gestartet werden miissen, die Eingabeda-
ten erneut zur Verfiigung zu stellen. Werden dagegen beim Neustart Zwischen-
ergebnisse benétigt, die durch inzwischen unvollstidndige Datenfliisse gelaufen
sind, miissen die an der Produktion dieser Zwischenergebnisse beteiligten Kind-
Subtransaktionen neu gestartet werden, wodurch erhéhter Aufwand entsteht.

5.7.2 Fehler in Transaktionskomponenten

Im weiteren werden Transaktionsfehler dargestellt, die vom FPT-Modell wahrge-
nommen werden. Die folgende Aufzéhlung stellt dabei eine genauere Unterteilung
der in Abschnitt 5.2.1 vorgestellten Transaktionsfehler dar. Sie beziehen sich auf
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die Komponenten des FPT-Modells, also auf Subtransaktionen sowie Datenfliisse.

1. Datenfehler in Komponenten:

Ein Datenfehler in einer Komponente liegt vor, wenn die Komponente ent-
weder selbst fehlerhafte Daten produziert und diese an andere Komponen-
ten weitergibt, oder wenn sie fehlerhafte oder ungiiltige Daten als Eingabe
erhélt. Die korrekte Datenverarbeitung innerhalb der Transaktion ist dann
nicht moglich, die Komponente gilt als fehlerbehaftet.

Der Fall, daff eine Komponente fehlerhafte Daten als Eingabe erhélt, kann
dadurch zustande kommen, dafl die Komponente Daten einer anderen Kom-
ponente liest, die diese fehlerhaften Daten weitergeleitet, selbst produziert
oder aus fehlerhaften Eingabedaten abgeleitet hat. Eine weitere Moglich-
keit, fehlerhafte beziehungsweise ungiiltige Daten als Eingabe zu haben,
besteht darin, dafl die Komponente eine Version permanenter Datenobjek-
te gelesen hat, die sie aufgrund der ACID-Eigenschaften der Transaktion
nicht hitte lesen diirfen. Dies kann in einem Datenbanksystem beispiels-
weise dann eintreten, wenn im Zuge der Konfliktauflosung zwischen Trans-
aktionen einer Transaktion die Sperre auf Datenobjekte entzogen wird?.

2. Ausfall von Komponenten:

Der Ausfall einer Komponente verhindert den notwendigen Informations-
austausch zwischen den an der Transaktion beteiligten Subtransaktionen.
Dieser Ausfall bewirkt zwangslédufig, dal mindestens einer Subtransakti-
on keine vollstdandige beziehungsweise korrekte Eingabe vorliegt. Die Sub-
transaktion kann damit ihre Funktion innerhalb der Transaktion nicht mehr
wahrnehmen, da ihre Aufgabe iiber ihre Eingabe definiert wird. Aus Sicht
der Transaktion ist dieser Funktionsverlust der Subtransaktion gleichbe-
deutend mit einem Ausfall der Subtransaktion. Als Ausfall wird sowohl
ein technisches Versagen als auch eine Unerreichbarkeit der Komponente
gewertet.

3. Verklemmungen von Komponenten:

Eine weitere Klasse von Fehlern stellt die Verklemmung von Komponen-
ten dar. Dabei arbeiten die Komponenten jede fiir sich korrekt, aber ver-
schiedene beteiligte Subtransaktionen blockieren sich gegenseitig wahrend
der Erfiilllung ihrer Aufgabe. Diese Situation kann beispielsweise bei Sperr-
konflikten oder bei Verklemmungen in der Parallelverarbeitung (sieche Ab-
schnitt 2.4.9) auftreten. Wiederum kénnen die Subtransaktionen ihre Auf-
gaben nicht erfiillen und gelten aus Sicht der Transaktion als ausgefallen.

4Das Vorgehen in diesem Fall wird beispielhaft in Abschnitt 6.2.1.1 diskutiert.
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5.7.3 Die Fehlerbehandlung

Fiir die in Abschnitt 5.7.2 beschriebenen Fehler existieren Behandlungsmafnah-
men, die eine Korrektur des aufgetretenen Fehlers erlauben und damit Fehlerto-
leranz bereitstellen.

Die grundlegende Idee dieser Art der Fehlerbehandlung ist, die den Fehler ver-
ursachende Komponente zu bestimmen und alle weiteren von diesem Fehler be-
troffenen Komponenten zu ermitteln. Diese Komponenten werden abgebrochen
und neu gestartet. Alle betroffenen Komponenten werden aus der Transaktion
und dem System entfernt, neue Instanzen dieser Komponenten werden erzeugt
und gestartet, die dann die Aufgaben der abgebrochen Komponenten iiberneh-
men. Zusammen mit den verbliebenen Transaktionskomponenten kénnen die neu
gestarteten Komponenten die Transaktion erfolgreich beenden.

Der Vorteil dieser Methode gegeniiber einem Abbruch aller Transaktionskom-
ponenten und dem Neustart der gesamten Transaktion besteht im wesentli-
chen darin, dafl die Ergebnisse bereits verrichteter Arbeiten noch im System als
Zwischenergebnisse vorhanden sind und beim Neustart wiederverwendet werden
kénnen. Die Zwischenergebnisse liegen in Form von vollstandigen oder potenti-
ell vollstandigen Datenfliissen vor und représentieren einen kompletten Teilbaum
von Subtransaktionen. Alle Subtransaktionen dieses Teilbaumes miissen beim
Wiederaufsetzen nach einem Fehler nicht neu gestartet und deren Arbeit daher
nicht erneut durchgefithrt werden.

5.7.3.1 Reproduktion von Komponenten

Im folgenden wird beim Neustart einer abgebrochenen Komponente auch von
deren Reproduktion gesprochen. Bei der Reproduktion von Komponenten kann
nach der Art der Komponente unterschieden werden:

Reproduktion von Subtransaktionen:

Die Subtransaktion wird im Kontext der Transaktion als Ganzes wieder-
holt. Zu diesem Zweck miissen ihre korrekten Eingabedaten vorhanden sein,
da diese ihre Aufgabe in der Transaktion definieren. Sind die Eingabedaten,
d. h. die zuliefernden Datenfliisse nicht existent, so miissen sie reproduziert
werden. Hier setzt eine der wesentlichen Strategien dieses Konzeptes ein,
die der vollsténdigen oder potentiell vollstandigen Datenfliisse. Sind solche
Datenfliisse vorhanden, so kann ein rekursives Riicksetzen aller produzie-
renden Subtransaktionen bis hin zu den Blattern des Transaktionsbaumes
verhindert werden.

Reproduktion von Datenfliissen:

Um einen Datenflufl zu reproduzieren, miissen die Ausgabedaten der Sub-
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transaktionen, die die Eingabedaten des Datenflusses produzieren, existie-
ren.

Die Reproduktion einer Komponente setzt also die Verfiigbarkeit ihrer Eingabe-
daten voraus. Sind diese Eingabedaten nicht verfiighar, miissen die Komponenten,
die die Eingabe erzeugen, reproduziert werden, um diese Daten zu erhalten.

Die folgenden Abschnitte definieren detailliert das Verfahren fiir die Auswahl der
zu reproduzierenden Komponenten und beschreiben das Vorgehen beim Neustart
einer Transaktion.

5.7.3.2 Die Fehlerbehandlung

Im weiteren stellt sich die Frage, wie beim Auftreten eines Fehlers in den Transak-
tionskomponenten vorzugehen ist. Die allgemeine Vorgehensweise wird sein, die
von Fehlern betroffenen Komponenten abzubrechen und zusammen mit den ver-
bliebenen Komponenten neu zu starten, also eine Reproduktion der betroffenen
Komponenten. Dabei stellt die Identifizierung der betroffenen Komponenten den
schwierigsten Teil der Aufgabe dar. Zum einen soll ein moglichst kleiner Teil der
Komponenten abgebrochen werden, um beim Neustart viel Nutzen aus bereits
verrichteter Arbeit ziehen zu kénnen. Zum anderen ist es natiirlich notwendig,
mindestens so viele Komponenten neu zu starten, daf ein korrektes Ergebnis der
Transaktion gesichert ist.

Das entscheidende Kriterium dabei ist, die Korrektheit der gesamten Transaktion
zu gewéhrleisten. Diese Korrektheit der Transaktion kann durch die im folgen-
den formulierten Anforderungen an die verbleibenden Komponenten garantiert
werden.

Anforderungen

Eine Menge M von Komponenten einer Transaktion kann beim Neustart der
Transaktion wiederverwendet werden, wenn alle Komponenten folgende Anfor-
derungen erfiillen:

1. Fiir jede Subtransaktion gilt:

(a) Sie ist nicht ausgefallen.
(b) In ihr sind keine Datenfehler aufgetreten.
(c¢) All ihre Eingabedatenfliisse sind ebenfalls in der Menge M vorhanden.

2. Fiir jeden Datenfluf} gilt:

(a) Er ist nicht ausgefallen.
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(b) In ihm sind keine Datenfehler aufgetreten.

(¢) Er wird nach der Reproduktion wieder dieselbe Eingabe bekommen
wie zuvor. Zusatzlich bekommt er eventuell noch weitere Eingabeda-
ten, falls seine Fingabe vor der Reproduktion noch nicht komplett war.
Nur falls die Eingabe schon komplett gewesen ist, ist es auch moglich,
daf er keine Eingabe bekommt.

(d) Falls durch den Datenflufl schon Daten transportiert wurden, so ist
sichergestellt, daf er seine bisher schon weitergeleitete Ausgabe korrekt
vervollstandigt.

(e) Ist eine seiner nachfolgend von ihm lesenden Subtransaktionen nicht
in M, so muf} dieser seine komplette Ausgabe zur Verfiigung gestellt
werden koénnen.

Begriindung der Korrektheit

Bei den Anforderungen la und 2a ist unmittelbar ersichtlich, daf} ausgefallene
Komponenten nicht in M vorhanden sein koénnen, da sie nicht mehr existent
sind.

Ebenso ersichtlich ist, dafl fehlerbehaftete Komponenten nicht in der Menge M
erscheinen diirfen. Dies wird durch die Anforderungen 1b und 2b sichergestellt.

Die Anforderung 2d garantiert, daB ein Datenflul eine Reproduktion seiner
Eingabe-Subtransaktion nach oben vor anderen Subtransaktionen verbergen
kann. Haben also Subtransaktionen aus dem Datenflufl schon Daten gelesen, so
ist nach der Reproduktion sichergestellt, dafl die Folge der Daten, die sie erhalten,
identisch mit der Folge der Daten ist, die sie erhalten hétten, wenn kein Fehler
aufgetreten wére.

Fiir ein korrektes Arbeiten einer Subtransaktion nach einer Reproduktion scheint
es notwendig zu sein, auch die folgende Forderung aufzustellen: “Falls die Sub-
transaktion schon Daten als Eingabe gelesen hat, so ist sichergestellt, dal nach
einem Fehler im weiteren Verlauf der Transaktion diese Eingabe korrekt ver-
vollstéandigt wird.”. Die Erfiilllung dieser Anforderung fiir alle Subtransaktionen
aus M ergibt sich allerdings automatisch aus den Anforderungen 2d und 1c¢ und
muf} somit nicht gesondert aufgefithrt werden. Die Anforderung 2d stellt daher
die korrekte Beendigung von Subtransaktionen, die ebenfalls in M sind, sicher.

Die Anforderung 2e ist das Gegenstiick zu 2d. Sie garantiert die korrekten und da-
mit auch vollsténdigen Eingaben fiir zu reproduzierende Subtransaktionen, also
solche, die sich nicht in M befinden. Die Anforderung garantiert, dafl eine Sub-
transaktion nach ihrem Neustart auf noch vollstdndige oder potentiell vollstandi-
ge Datenfliisse zugreifen kann, wenn der Datenflufl iiber Anforderung 2e in M
enthalten ist. Sind die Datenfliisse, die die Eingaben der Subtransaktionen er-
zeugen, nicht in M, so miissen sie, wie die Subtransaktionen, neu gestartet wer-
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den. Dadurch werden den Subtransaktionen ebenfalls korrekte Eingabedaten zur
Verfiigung gestellt.

Die Anforderung 2c ist zuséatzlich zu 2d fiir den Fall notwendig, dafl ein Datenfluf}
schon alle Daten transportiert hat, seine Eingabe-Subtransaktion reproduziert
wird und diese dabei eine andere Ausgabe als zuvor erzeugt. In diesem Fall sind
die Daten, die der Datenflufl schon weitergeleitet hat, als inkorrekt anzusehen. Ist
der Datenflul noch nicht vollstandig, so wird er gegen Anforderung 2d verstoflen.
Hat er aber zuvor schon alle Daten transportiert, so greift 2d nicht und Anforde-
rung 2c wird bendtigt. Sie erméglicht auch nach dem kompletten Durchlauf aller
Daten durch einen Datenfluf}, diesen nachtréglich fiir ungiiltig zu erklaren.

Aus der Kombination von Anforderung 1c mit 2c folgt wiederum die Korrektheit
der Subtransaktion, analog zur Kombination der Anforderungen 2d und lec.

Diese Anforderungen sind nicht als solche Anforderungen konzipiert, die einzeln
fiir jede Komponente gepriift werden. Sie miissen immer fiir die komplette Men-
ge M aller Komponenten gelten, die nach dem Neustart wiederverwendet wer-
den sollen. Daf} dies nicht fiir jede Komponente einzeln, unabhingig von den
anderen in M vorhandenen Komponenten méglich ist, ist unmittelbar aus den
wechselseitigen Beziehungen zwischen den Komponenten bei den Anforderungen
(beispielsweise 1c oder 2¢) ersichtlich.

Zu beachten ist, dafl bei den Anforderungen keine Unterscheidung getroffen wird,
ob Komponenten noch untétig sind, bereits zu arbeiten begonnen haben oder
bereits beendet sind. Sie gelten alle bis zum Ende der Transaktion als existent
und koénnen somit in die Fehlerbehandlung mit einbezogen werden.

Mit diesen Anforderungen 18t sich die im folgenden beschriebene Vorgehensweise
fiir die Fehlerbehandlung einer Transaktion bestimmen.

Algorithmus zur Fehlerbehandlung;:

1. Erkennungsphase:

Bestimmung einer Menge M von Komponenten, die beim Neustart
wiederverwendet werden koénnen. M sollte dabei moglichst maximal
gewahlt werden.

2. Beseitigungsphase:

Alle Komponenten der Transaktion, die nicht in M sind, werden ab-
gebrochen.

3. Reproduktionsphase:

Alle abgebrochenen Komponenten werden durch neue Komponenten
mit identischem Auftrag ersetzt.
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Durch diese Vorgehensweise wird erreicht, dafl die Transaktion, wie urspriinglich
geplant, erfolgreich beendet werden kann und dabei méoglichst viele, vom aufge-
tretenen Fehler unberiihrte Zwischenergebnisse wiederverwendet werden kénnen.

5.7.3.3 Fehlererkennung

Der fiir den Algorithmus zur Fehlerbehandlung wichtigste Schritt ist die Er-
kennungsphase. Hierbei miissen die zu reproduzierenden Komponenten, bezie-
hungsweise die Komponenten, die wiederverwendet werden kénnen, identifiziert
werden. Die Anforderungen, denen die wiederzuverwendenden Komponenten
geniigen miissen, wurden in Abschnitt 5.7.3.2 vorgestellt.

Dieser Abschnitt beschreibt detailliert, wie die zu reproduzierenden Komponen-
ten in der Erkennungsphase bestimmt werden kénnen.

1. Ermittlung der direkt von Fehlern betroffenen Komponenten:
Im ersten Schritt werden die direkt von Fehlern betroffenen Komponen-
ten zu der Liste der zu reproduzierenden Komponenten hinzugenommen.
Dies sind ausgefallene beziehungsweise nicht erreichbare Komponenten oder
Komponenten, in denen Datenfehler entstanden sind.

2. Vermeidung der Ausbreitung von Datenfehlern:

Eine Bestimmung aller von einem Datenfehler betroffenen Komponenten
findet iiber Datenabhéangigkeiten statt.

Datenabhingigkeit:
Daten, die durch Verarbeitung aus anderen Daten entstehen, sind von
diesen abhingig.
Insbesondere miissen Daten, die von fehlerhaften Daten abhangig sind,
ebenfalls als fehlerhaft angesehen werden.

Diese Abhéngigkeit schliefit explizit mehrere Verarbeitungschritte mit ein,
d.h. Datenabhangigkeit kann transitiv iiber einen ganzen Subtransaktions-
graph entstehen.

Um alle Komponenten zu bestimmen, in denen Datenfehler aufgetreten
sind, wird von allen Komponenten ausgegangen, bei denen in Schritt 1
erkannt wurde, daf sie fehlerhafte Daten produziert haben. Alle weiteren
Komponenten, die direkt diese mit Datenfehlern belasteten Ausgabedaten
oder von den Ausgabedaten abhangige Daten gelesen haben, sind ebenfalls
mit Datenfehlern belastet und erweitern die Liste der zu reproduzierenden
Komponenten.

Beispiel 5.10 zeigt einen Subtransaktionsbaum, in dem ein Datenfehler in
Knoten F' aufgetreten ist. Seine Ausgabedaten sind damit als fehlerhaft
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Abbildung 5.10: Ausbreitung von Datenfehlern

anzusehen. Alle weiteren, oberhalb von I’ in Richtung des Informations-
flusses liegenden Knoten, haben die Ausgabedaten von F' entweder direkt
oder indirekt iiber abhéngige Daten gelesen und sind daher ebenfalls mit
Datenfehlern belastet. Einzige Ausnahme bildet der Knoten B, der noch
keine Daten iiber seinen Eingabedatenflufl gelesen hat.

Bei der Bestimmung der mit Datenfehlern belasteten Komponenten ist es
unbedeutend, ob sich die identifizierten Komponenten noch in Ausfithrung
befinden oder bereits beendet sind. In beiden Féllen sind sie als fehlerhaft
anzusehen. In Beispiel 5.10 wird auch Konten C', obwohl schon beendet, als
fehlerhaft identifiziert.

Durch diese zwei vorangegangenen Schritte sind die direkt von Fehlern betrof-
fenen Komponenten bestimmt. Dadurch werden jeweils die Punkte a und b der
Anforderungen an die wiederzuverwendenden Komponenten aus Abschnitt 5.7.3.2
erfiillt.

Zunéchst erscheint es naheliegend, nur diese direkt von Fehlern betroffenen Kom-
ponenten zu reproduzieren und die restlichen Komponenten weiterlaufen zu las-
sen. Allerdings kann dabei kein erfolgreiches Beenden der Transaktion garantiert
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werden, da es zu sogenannten reproduktionsbedingten Fehlern kommen kann.

Reproduktionsbedingte Fehler:

Wenn im Laufe einer Transaktion ein Fehler auftritt und nur die direkt vom
Fehler betroffenen Komponenten reproduziert werden, so kénnen nach der
Reproduktion Fehler in Komponenten entstehen, die nicht direkt vom ur-
spriinglichen Fehler betroffen waren. Diese Fehler, die infolge der Reproduk-
tion von Komponenten entstehen, werden als reproduktionsbedingte Fehler
bezeichnet.

Diese Art von Fehlern und die Mafinahmen zu ihrer Vermeidung sind in den fol-
genden Abschnitten 3 bis 5 beschrieben. Ihr mogliches Auftreten gilt es im voraus
zu erkennen und durch Aufnahme der verursachenden Komponenten in die Liste
der zu reproduzierenden Komponenten zu vermeiden. Die im folgenden beschrie-
benen Vorgehensschritte stellen die Erfilllung der restlichen Anforderungen an
die wiederzuverwendenden Komponenten aus Absatz 5.7.3.2 sicher.

3. Bereitstellen von Eingabedaten:

Wird eine Komponente reproduziert, so miissen ihr, damit sie korrekt ar-
beiten kann, korrekte Fingabedaten vorliegen. Bei der Reproduktion von
Komponenten kann aber der Fall eintreten, dafl der reproduzierten Kom-
ponente keine oder keine vollsténdigen Fingaben mehr zur Verfiigung stehen
(Eingabeverlust).

Ist die zu reproduzierende Komponente ein Datenflufl und ist der Datenflufl
leer, so muf} nur der Datenfluf} selbst reproduziert werden. Sind durch ihn
schon Daten geflossen, so muf} auch die Subtransaktion, die seine Eingabe-
daten erzeugt, reproduziert werden, da das FPT-Modell keine Moglichkeit
vorsieht, Eingabedaten eines Datenflusses von einer Subtransaktion erneut
bereitstellen zu lassen. Pufferung von Daten wird ausschliellich in den Da-
tenfliissen vorgenommen.

Ist die zu reproduzierende Komponente eine Subtransaktion, so muf} sicher-
gestellt sein, daf} ihr all ihre Fingabedatenfliisse korrekt vorliegen werden.
Im Fall, daf} diese Datenfliisse vollstdndig oder potentiell vollstandig sind,
ist dies gewéhrleistet und die Datenfliisse miissen nicht reproduziert wer-
den. Sind Datenfliisse, die Eingabe der Subtransaktion sind, unvollstéandig,
so miissen diese reproduziert werden.

Ohne diese Bereitstellung von Eingabedaten kann beim Neustart der Trans-
aktion ein sogenannter reproduktionsbedingter Fehler entstehen, da einer
Komponente keine korrekten Eingabedaten vorliegen wiirden. Die Transak-
tion kénnte somit nicht erfolgreich beendet werden.
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Die so zusétzlich identifizierten Komponenten werden ebenfalls in die Liste
der zu reproduzierenden Komponenten aufgenommen.

Die Beispiele aus Abbildung 5.11 veranschaulichen diesen Sachverhalt.

In der ersten Zeile ist der normale Ablauf der Ubertragung von Daten von
Subtransaktion B zu Subtransaktion A dargestellt.

Die zweite Zeile zeigt den Fall, in dem in der konsumierenden Subtransak-
tion A ein Fehler auftritt und A reproduziert wird. Nach ihrem Neustart
liegt ihr eine korrekte Eingabe in Form eines vollstdndigen oder potentiell
vollsténdigen Datenflusses vor. Somit kann A ihre Arbeit erfolgreich been-
den.

Im Fall, der in der dritten Zeile dargestellt ist, wird die Subtransaktion A
ebenfalls nach dem Auftreten eines Fehlers reproduziert. Allerdings liegt
ihr nach dem Neustart ein unvollstandiger Datenfluf} als Eingabe vor. So-
mit kommt es zu einem reproduktionsbedingten Fehler in A.

Um diesen Fehler zu vermeiden und somit eine korrekte Reproduktion zu
gewahrleisten, mufl auch dieser Datenflufl reproduziert werden. Im vorlie-
genden Beispiel mufl demnach, um den Datenflufl zu reproduzieren, auch
die Subtransaktion B reproduziert werden. Dieser korrekte Ablauf der Feh-
lerbehandlung ist in der vierten Zeile dargestellt.

Durch den hier beschriebenen Schritt bei der Identifizierung der zu repro-
duzierenden Komponenten wird der Fall aus Zeile drei ausgeschlossen.

4. Korrekter Informationsfluf}:

Das FPT-Modell erlaubt, daf§ konsumierende Komponenten bereits Daten
erhalten und verarbeiten, bevor die Eingabeverarbeitung der produzieren-
den Komponenten abgeschlossen ist (Pipelining). Die konsumierende Kom-
ponente erhélt ihre Fingabe dann nicht als Ganzes, sondern dynamisch, je
nach Fortschritt der Verarbeitung des Produzenten. Hat nun die datenver-
brauchende Komponente zwar einen Teil, nicht aber die vollstdndige Einga-
be erhalten und erkennt die konsumierende Komponente die Reproduktion
des Produzenten nicht, so fiigt sie dessen reproduzierte Ausgabedaten an
den bereits erhaltenen Teil an. Damit kann nicht mehr sichergestellt werden,
dafl die Eingabedaten des Konsumenten korrekt sind. Mit einer Verarbei-
tung dieser Eingabedaten wiirde der Konsument fehlerhaft werden und es
lage ein reproduktionsbedingter Fehler vor.

Abbildung 5.12 zeigt einen solchen Fall. Subtransaktion B iibertrégt Daten
an Subtransaktion A. Nun wird B abgebrochen und reproduziert. B produ-
ziert dieselben Daten wie zuvor und sendet diese iiber den Datenflufl zu A.
Subtransaktion A, die durch den Datenflufl von B abgeschirmt ist und von
deren Reproduktion nichts mithekommen hat, erhdlt nun einen inkorrekten
Eingabedatenstrom und arbeitet deshalb fehlerhaft.
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Abbildung 5.12: Stérung des Informationsflusses

Eine derartige Stérung des Informationsflusses tritt nur bei nicht leeren und
noch nicht komplett tibertragenen Datenfliissen auf.

Im Fall, daf} eine Subtransaktion reproduziert wird, miissen also auch alle
von ihr produzierten Datenfliisse, die weder leer noch komplett iibertra-
gen wurden, reproduziert werden. Daraus ergibt sich logischerweise auch,
daf} die Subtransaktionen, deren Eingaben diese Datenfliisse sind, reprodu-
ziert werden miissen. Durch diese Mafinahme wird das Auftreten dieser Art
reproduktionsbedingter Fehler vermieden. In den Anforderungen ist dies
durch den Punkt lc repréasentiert.

Eine Optimierung dieses Falles kann durch eine Erweiterung der Datenfliisse
erzielt werden. Besitzen Datenfliisse die Eigenschaft, Stérungen, die durch
erneutes Senden identischer Daten entstehen, zu kompensieren, so kénnen
diese Storungen vor dem Konsumenten verborgen werden. Dazu miissen die
Datenfliisse wiederholt gesendete Daten erkennen und diese nicht weiterlei-
ten. Fiir den Konsumenten bleibt damit die Reproduktion des Produzierten
verborgen, er erhalt die identische Sequenz an Daten, die er ohne das Auf-
treten eines Fehlers bekommen héitte. Somit kann der Konsument korrekt
arbeiten und muf} nicht reproduziert werden.

Mit dieser zusatzlichen Eigenschaft der Datenfliisse kann diese Art
von reproduktionsbedingtem Fehler nie eintreten. Daher kann die-
ser Fall aus der Fehlerbehandlung ausgenommen werden. Datenfliisse,
die die beschriebene FEigenschaft besitzen, werden im folgenden als
kompensierende Datenfliisse bezeichnet. Die Vorteile ihrer Verwendung
werden nochmals in den Abschnitten 5.7.3.4, 6.3.2 sowie 6.3.5.1 veranschau-

licht.

Behandlung nichtdeterministischer Komponenten:

Werden Komponenten reproduziert, die nichtdeterministisch arbeiten, so
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miissen all ihre bisherigen Ausgaben als fehlerhaft angesehen werden. Der
Grund hierfiir ist, dal bei der Reproduktion solcher Komponenten potenti-
ell andere Ausgaben entstehen als vor der Reproduktion. Dadurch ist nicht
mehr gewihrleistet, dafl alle auf diesen Ausgabendaten und den davon
abhéngigen Daten arbeitenden Komponenten einen aktuellen und damit
korrekten Stand der Transaktion widerspiegeln.

Ahnlich wie bei der Bestimmung aller von Datenfehlern betroffenen Kom-
ponenten, miissen hier auch alle auf abhéngigen Daten der reproduzierten,
nichtdeterministischen Komponenten arbeitenden Komponenten ebenfalls
reproduziert werden.

(13) 24) 13) (24) 13) 24)
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Abbildung 5.13: Reproduktionsfehler bei nichtdeterministischen Komponenten

Als Beispiele fiir derartige nichtdeterministische Komponenten kommen un-
ter anderem Subtransaktionen in Frage, die Ergebnisse aus Zufallszahlen
erzeugen, oder deren Ergebnisse von der nichtvorhersagbaren, zeitlichen
Abfolge von Ereignissen abhdngen. Abbildung 5.13 zeigt eine Subtransak-
tion, die von zwei Datenfliissen gleichzeitig liest und die gelesenen Daten
abwechselnd auf zwei Datenfliisse ausgibt. Die Ausgabe auf jedem Ausga-
bedatenflufl héngt stark vom zeitlichen Fintreffen der Daten bei der Sub-
transaktion ab und ist nicht vorhersagbar. Im Fall der Reproduktion der
Subtransaktion wiirde sie zwar wieder dieselben Eingaben lesen, aber, wie
hier gezeigt, auf dem einen Ausgabedatenflufl eine andere Reihenfolge der
Daten erzeugen. Im gezeigten Beispiel kamen vor der Reproduktion die
Daten in der Reihenfolge (1,2,3,4) an, nach der Reproduktion in der Rei-
henfolge (1,3,4,2).
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Die Schritte 3 bis 5 miissen so lange iteriert werden, bis die Liste der zu repro-
duzierenden Komponenten nicht mehr wéchst. Fin einmaliges Durchlaufen der
Schritte reicht nicht aus, da bei jedem Schritt wieder neue zu reproduzierende
Komponenten bestimmt werden. Fiir diese miissen durch die Schritte 3 bis 5
wiederum die reproduktionsbedingten Fehler vermieden werden.

5.7.3.4 Algorithmus zur Fehlerbehandlung

Mit den oben erlduterten Schritten 1&8t sich der Algorithmus zur Fehlerbehand-
lung wie im folgenden beschrieben verfeinern.

Die Fehlerbehandlung unterteilt sich in die Erkennungs-, Beseitigungs- und Re-
produktionsphase. In der Erkennungsphase werden zunéchst alle von einem Fehler
betroffenen und bedrohten Komponenten festgestellt (siehe reproduktionsbeding-
te Fehler, Abschnitt 5.7.3.3, Punkte 3 bis 5). Zusammen sind dies genau die Kom-
ponenten, die nicht in der Menge M (siehe Abschnitt 5.7.3.2) enthalten sind. In
der anschliefenden Beseitigungsphase werden diese Komponenten beseitigt und
schlieBllich in der Reproduktionsphase neu gestartet. Zusammen mit den restli-
chen Komponenten, denjenigen aus der Menge M, kénnen sie die Transaktion
dann zu einem erfolgreichen Abschlufl bringen.

Algorithmus zur Fehlerbehandlung;:

1. Erkennungsphase:
Bestimmung aller zu reproduzierenden Komponenten durch Hin-
zufiigen von:

(a) direkt von Fehlern betroffenen Komponenten,
(b) allen von Datenfehlern betroffenen Komponenten,
(c) allen Komponenten, die bendtigt werden, um den zu reproduzie-

renden Komponenten korrekte Eingabedaten zur Verfiigung zu
stellen,

(d) allen Datenfliissen, bei denen eine Stérung des Informationsflusses
vorliegt,

(e) allen Komponenten, die abhéngige Daten von zu reproduzieren-
den, nichtdeterministischen Komponenten gelesen haben.

Die Schritte 1c bis le werden so lange wiederholt, bis keine weiteren
zu reproduzierenden Komponenten mehr gefunden werden.

Schritt 1d entfallt, wenn, wie in Abschnitt 5.7.3.3 Punkt 4 beschrieben,
kompensierende Datenfliisse unterstiitzt werden.

2. Beseitigungsphase:
Alle Komponenten der Transaktion, die in Schritt 1 identifiziert wur-
den, werden abgebrochen.
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3. Reproduktionsphase:
Alle in Schritt 2 abgebrochenen Komponenten werden durch neue
Komponenten mit identischem Auftrag ersetzt.

Bei einer Verklemmung von Komponenten muf} zusétzlicher Aufwand betrieben
werden. Da kein Komponentenfehler auf den verklemmten Komponenten vorliegt,
wiirde diese Situation nicht entsprechend behandelt. Um den Konflikt dennoch
aufzul6sen, wird ein moglichst kleiner Teil der verklemmten Komponenten als feh-
lerhaft klassifiziert und anschlieflend die oben beschriebene Mafinahme ergriffen.
Dies fiihrt zur Beseitigung und anschliefenden Reproduktion der als fehlerhaft
klassifizierten Komponenten. Sollte dieses Vorgehen wiederholt nicht zur Losung
der Verklemmung fithren, werden alle verklemmten Komponenten als fehlerhaft
betrachtet. Dabei hofft man, dafl die Verklemmung nach dem Wiederaufsetzen
nicht nochmals auftritt.

Fiihren diese Eingriffe nicht zum erfolgreichen Beenden der Transaktion, wird die
gesamte Transaktion abgebrochen.

5.7.4 Bewertung des Modells

Eine Bewertung des neuen FPT-Modells im Rahmen der Aktivitédtskontrolle fin-
det an Hand des Kriteriums einer moglichst hohen Reduzierung des Leistungsver-
lustes im Fehlerfall statt. Die Anwendung des FPT-Modells gilt als erfolgreich,
wenn Abbruch und Wiederholung der Transaktion einen héheren, mindestens
aber den gleichen Aufwand verursachen wie der Einsatz des vorgeschlagenen Mo-

dells.

Diese Situation ist im Idealfall immer gegeben, da kein fehlerbehafteter Teil grofier
sein kann als die Transaktion selbst. Das Wiederaufsetzen dieses Teils sollte also
auch im ungiinstigsten Fall nicht mehr Aufwand verursachen als das Wiederholen
der Transaktion. In einem realen System kann allerdings Verwaltungsarbeit not-
wendig werden, die durch das separate Aufsetzen von Transaktionskomponenten
entsteht. Dies konnen beispielsweise Kosten fiir den Algorithmus zur Bestim-
mung der Komponenten oder zusatzlich zu sammelnde Daten sein. Ist diese Art
von Mehraufwand so hoch, dafl die Anwendung der Aktivitatskontrolle statistisch
grofer ist als das Wiederholen der Transaktion, sollte sie nicht zum Einsatz kom-
men. Eine solche Bewertung muf} jeweils am realen System durchgefithrt werden.

Man kann aber zumindest feststellen, inwieweit welche Faktoren einen positiven
Einflufl auf die Effizienz des Konzepts haben. Fiir eine Bewertung der Effizienz
wird die Abweichung zwischen dem von der Aktivitdtskontrolle wiederaufgesetz-
ten und dem urspriinglich fehlerbehafteten Teil betrachtet. Diese Abweichung
wird bestimmt, durch den Grad der Fehlerausbreitung und die Verfiigbarkeit von
Zwischenergebnissen der Transaktion.
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Hinsichtlich der Verfiigharkeit von Zwischenergebnissen sind die im Transak-
tionsmodell angesprochenen vollstandigen und potentiell vollstandigen Daten-
fliissse von Bedeutung. Je nachdem, wie kostenaufwendig einzelne Subtransak-
tionen sind, sollten ihre Ergebnisse in diesen Datenfliissen aufbewahrt werden.
Die Effizienz der Aktivitatskontrolle hdngt daher auch davon ab, wie strategisch
giinstig und in welchem Ausmaf} persistente Datenfliisse im Ausfithrungsplan der
Transaktion verwendet werden. Je hoéher die Verfiigbarkeit, desto geringer ist
tendenziell die oben genannte Abweichung.

Bereich der Fehlerausbreitung
bei der Reproduktion von N

O subtransaktion

teure Subtransaktion @ teure Subtransaktion
aulerhalb des Fehler- € nicht-deterministische Subtransaktion
ausbreitungsbereichs HE Datenflul

Abbildung 5.14: Bedeutung der Position nichtdeterministischer Komponenten

Ein weiterer Bewertungsfaktor ist die Fehlerausbreitung. Die Fehlerausbreitung
wird um so mehr beschrankt, je mehr die Transaktionskomponenten eines Da-
tenbanksystems voneinander isoliert sind. Der Isolationsgrad von Komponenten
ist an Hand des Subtransaktionsgraphen abschdtzbar. In einem stark verzweigten
Graph ist der Isolationsgrad im allgemeinen héher, in linearen Graphen tenden-
ziell geringer. Dies ist darin begriindet, daff Subtransaktionen auf verschiedenen
Datenwegen keine voneinander abhéngigen Daten verarbeiten kénnen. Daten-
banksysteme, die Transaktionen bevorzugt in einem linearen Subtransaktions-
graph realisieren, sind dann auch anfélliger fiir die Fehlerausbreitung.

SchlieBllich spielt die Bedrohung durch reproduktionsbedingte Fehler fiir die Ef-
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fizienz der Fehlerbehandlung eine entscheidende Rolle. Komponenten, die zwar
fehlerfrei sind, aber von reproduktionsbedingten Fehlern bedroht werden, miissen
ebenfalls reproduziert werden.

Die Bedeutung vollstdndiger und potentiell vollstidndiger Datenfliisse wurde oben
schon beschrieben. Sie verhindern den Eingabeverlust und damit eine Ausbrei-
tung reproduktionsbedingter Fehler im Subtransaktionsgraph nach unten (Be-
reitstellung von Eingabedaten).

Kompensierende Datenfliisse nehmen ebenfalls eine wichtige Rolle ein. Sie ver-
hindern Stérungen des Informationsflusses und damit die Ausbreitung reproduk-
tionsbedingter Fehler in Richtung der Wurzel des Subtransaktionsgraphen (Kor-
rekter Informationsfluf3).

SchlieBlich muff noch betrachtet werden, welche Bedeutung die Reproduktion
nichtdeterministischer Komponenten hat. Das Ausmafl reproduktionsbedingter
Fehler ist geringer, wenn nichtdeterministische Komponenten auf ihrem Infor-
mationsweg nach beziehungsweise oberhalb kostenaufwendiger Subtransaktionen
liegen. Operieren diese aufwendigen Komponenten nicht auf Daten, die von der
Ausgabe der nichtdeterministischen Komponenten abhingig sind, so sind sie nicht
betroffen, wenn die nichtdeterministischen Komponenten reproduziert werden,
da sie sich dann nicht in dem Bereich befinden, in dem der reproduktionsbheding-
te Fehler aufgetreten ist. Abbildung 5.14 veranschaulicht diese Uberlegung. Die
kostenintensive Subtransaktion B liegt auflerhalb des Bereiches, der bei der Re-
produktion von N von reproduktionsbedingten Fehlern bedroht wird. Sie kann
komplett wiederverwendet werden. Subtransaktion A dagegen ist von reproduk-
tionsbedingten Fehlern betroffen und wird reproduziert.

5.7.5 Fallbeispiel

In diesem Abschnitt wird an einem Beispiel das vorgestellte FPT-Modell zur
Fehlerbehandlung erlautert, wobei von der Konstellation in Abbildung 5.15 aus-
gegangen wird. Die linke Seite zeigt die Ausgangssituation, die von der Akti-
vitatskontrolle behoben werden soll, die rechte Seite stellt die Entscheidungen
des Algorithmus zur Fehlerbehandlung aus Abschnitt 5.7.3.4 nach der Fehlerer-

kennungsphase dar.

Der Transaktionszustand stellt sich folgendermaflen dar: Die Subtransaktionen H,
I, J, K und L haben ihre Arbeit bereits erledigt und die Ergebnisse ihrer Be-
rechnungen sind in dem vollstdndigen Datenflufl gespeichert, der die Eingabe von
F beinhaltet. In F'ist der Fehler aufgetreten. Die Komponenten B, C'; D und £
sowie F' und G haben sich vor dem Fehler in nebenléufiger Ausfithrung befunden
und iiber zwei Datenfliisse Informationen ausgetauscht. Dabei ist zu bemerken,
dafl der Datenflul mit der Fingabe von F' vollstindig, der Datenflufl mit der
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Ausgabe von [ potentiell vollstandig und der Datenflufl mit der Ausgabe von G
unvollstdndig ist. Letzterer ist unvollstandig, da er bereits Daten verworfen hat.
Subtransaktion A schlieflich nimmt noch nicht an der Datenverarbeitung der
Transaktion teil, weil alle Datenfliisse, die ihre Eingabe bilden, noch leer sind.

Nun sind die Komponenten zu bestimmen, die reproduziert werden miissen, um
ein erfolgreiches Beenden der Transaktion zu erméglichen.

Zunéchst erhélt die Fehlerkontrolle die Nachricht, dafl Subtransaktion F von
einem Fehler betroffen ist. Dabei kann es sich um einen Komponentenfehler oder
einen Datenfehler handeln. Weiterhin ist von Interesse, ob das System die in
Abschnitt 5.7.3.3 Punkt 4 beschriebenen kompensierenden Datenfliisse besitzt
und ob F' eine nichtdeterministische Komponente ist.

A- E| ngab

)
]
Reproduktiondurchia 7|

[ 4
B,C.,D,E-Eingabe ‘ F-Eingabe
Fehler auf F Fall 1 @
L A- E|ngabe%\\

Y F-ingabe Fall 2 & Fall 3 | | |
RO / y <
P | H-Eingabe Reproduktion durch: N T .
i T iy N r::: ) 1d (keine kompensierenden Datenflisse, Fall 2) ' BCD E-Eingabe
N 1e (nichteterministisches F, Fall 2) e | ‘
o 1b (Datenfehler, Fall 3) Y ]
\
| J K | L ) " [
/ A 7 /\
_ % SR /’
Reproduktion durch 1a T T Reproduktion durch 1c
[} F-Eingabe
O Subtransaktion [ leerer Datenflu [ 4l unvollstandiger Datenflu? P _] potentiell vollstéandiger Datenflufl®
L/) Komponente ohne Instanz ] Komponente ohne Instanz I Vollsténdiger Datenflul é Fehler

Abbildung 5.15: Beispiel der Fehlerbehandlung
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Die sich aus diesen Vorgaben ergebenden méoglichen Félle sind im folgenden vor-
gestellt:

1. In F ist ein Komponentenfehler aufgetreten, beispielsweise sei
die Komponente komplett ausgefallen. F' arbeitet deterministisch,
das heif3t [ ist keine nichtdeterministische Komponente und das
System besitzt kompensierende Datenfliisse.

Dieser Fall stellt sich als besonders giinstig heraus. Der Algorithmus zur
Fehlerbehandlung aus Abschnitt 5.7.3.4 bestimmt in der Erkennungsphase
nur die Subtransaktion F' selbst als zu reproduzierende Komponente. Dies
geschieht im Schritt la des Algorithmus.

Da ein Komponentenfehler vorliegt und kein Datenfehler, entfallt Schritt 1b.

In den Schritten 1c bis 1e des Algorithmus mufl dann das mogliche Auftreten
von reproduktionsbedingten Fehlern untersucht werden. Die Eingabe von
F ist in einem vollstandigen Datenflufl gespeichert. Die Bereitstellung der
Eingabedaten fiir F' nach der Reproduktion ist somit gesichert und ein re-
produktionsbedingter Eingabeverlust bei [ kann nicht eintreten. Schritt 1c
liefert daher keine weiteren zu reproduzierenden Komponenten.

Der Datenfluf}; der die Ausgabe von F' aufnimmt, hat bereits Daten emp-
fangen. Nach Reproduktion von F' werden an diesen Datenfluf Daten ge-
sendet, die dieser schon erhalten hat. Da es sich bei dem Datenflufl um einen
kompensierenden Datenflufl handelt, kann es dabei zu keiner Stérung des
Informationsflusses kommen. Er wird trotz der Reproduktion von F' eine
korrekte Datensequenz an die Subtransaktionen B bis F senden. Schritt 1d
des Algorithmus entfallt somit.

Da F' eine deterministische Komponente ist, werden alle Komponenten, die
bereits von F' abhéngige Daten gelesen haben, nach der Reproduktion die-
selben Datensequenzen erhalten kénnen. Schritt le des Algorithmus wird,
da keine nichtdeterministischen Komponenten von Fehlern betroffen sind,
ebenfalls keine weiteren zu reproduzierenden Komponenten bestimmen.

In dem geschilderten Fall werden also keine reproduktionsbedingten Fehler
auftreten und allein die Reproduktion der vom Fehler direkt betroffenen
Subtransaktion [ reicht aus, um der gesamten Transaktion ein erfolgreiches
Beenden zu ermoglichen.

2. In F ist ein Komponentenfehler aufgetreten. Das System besitzt
keine kompensierenden Datenfliisse oder [ arbeitet nichtdetermi-
nistisch oder beides.

Der Algorithmus zur Fehlerbehandlung aus Abschnitt 5.7.3.4 wird, gemé&s
Schritt la, Subtransaktion F' als die vom Fehler direkt betroffene Kompo-
nente zur Reproduktion bestimmen.
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Sind keine kompensierenden Datenfliisse vorhanden, so werden zusétzlich
zu I weitere Komponenten reproduziert werden. Der der Ausgabe von F
zugeordnete Datenflufl hat bereits Daten empfangen. Bei der Reprodukti-
on von F' wird es zu Stérungen des Informationsflusses auf dem Datenflufl
kommen, da der Datenflufl das doppelte Senden gleicher Daten nach der Re-
produktion von F' nicht vor seinen Konsumenten, den Subtransaktionen B
bis F/, verbergen kann. Er ist kein kompensierender Datenflufl. Somit greift
Schritt 1d des Algorithmus und erweitert die Liste der zu reproduzierenden
Komponenten um den Datenflufl sowie die Subtransaktionen B bis F.

Dieselben Komponenten miissen reproduziert werden, wenn Subtransakti-
on ' nichtdeterministisch arbeitet. Denn wird F' reproduziert, so liefert
sie iiber den Datenflul andere Datensequenzen an die Subtransaktionen B
bis E. Selbst wenn der Datenflufl das doppelte Senden kompensieren kann,
so gelingt dies nur, wenn identische Sequenzen gesendet werden. Ein kor-
rekter Informationsflufl zu den konsumierenden Subtransaktionen ist somit
nicht gewidhrleistet. Geméaf Schritt le des Algorithmus miissen hier eben-
falls der Datenflufl sowie die Subtransaktionen B bis K reproduziert werden.

Allen vier Subtransaktionen B, C', D und E wird nach ihrer Reprodukti-
on keine vollstdndige Eingabe vorliegen. Der Datenfluf}, der die Ausgabe
von (& beinhaltet, hat bereits Daten verworfen und ist damit unvollsténdig.
Daher miissen der Datenflufl und die Subtransaktion G in Schritt 1c eben-
falls reproduziert werden, um den Subtransaktionen B bis E nach deren
Reproduktion korrekte Eingaben zur Verfiigung zu stellen.

Die vier Datenfliisse, die Ausgabedaten von B, €', D und F weiterleiten,
sind noch leer. Dort kann daher kein Fehler weitergegeben werden. Die
Fehlererkennung ist damit abgeschlossen.

Nach der Erkennungsphase wird die Fehlerkontrolle in die Beseitigungspha-
se eintreten. Die Subtransaktionen B bis G und die beiden an ithrer Kommu-
nikation beteiligten Datenfliisse werden beseitigt werden. Schlieflich werden
die acht Komponenten in der Reproduktionsphase wiederaufgesetzt und die
Transaktion kann ihre Arbeit fortsetzen.

In Subtransaktion F' ist ein Datenfehler aufgetreten.

Der Algorithmus zur Fehlerbehandlung wird wiederum Subtransaktion F
als die vom Fehler direkt betroffene Komponente zur Reproduktion bestim-
men.

Die Fehlerkontrolle ermittelt im Schritt 1b alle Komponenten, die von der
Ausgabe von F' abhéngige Daten verarbeitet haben. Auch in diesem Fall
sind dies die Subtransaktionen B, ', D und F.

Wie im Fall 2 werden auch hier Subtransaktion G und ihr Datenflufl im
Schritt 1c zur Reproduktion bestimmt, um den Subtransaktionen B bis £
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nach deren Reproduktion korrekte Eingaben zur Verfiigung zu stellen.

Auch der Rest der Fehlerbehandlung wird sich wie im Fall 2 beschrieben
vollziehen. Beide Félle bestimmen in der Fehlererkennung die Subtransak-
tionen B bis G und ihre Datenfliisse, beseitigen und reproduzieren diese.

Das Beispiel zeigt eine fiir das Konzept der Aktivitdatskontrolle vorteilhafte Situa-
tion. Wegen des vollsténdigen Datenflusses, der Eingabe von [ ist, ist die Arbeit
der Subtransaktionen H, I, J, K und L gesichert. Dies hat den Vorteil, daf} trotz
des in F' aufgetretenen Fehlers ein grofler Teil der Transaktion nicht wiederholt
werden muf.

Im Fall 1, in dem kompensierende Datenfliisse existieren, beschrankt sich die
Menge der zu reproduzierenden Komponenten sogar einzig und allein auf die
Subtransaktion [, in der der Fehler aufgetreten ist.

Nur fiir den Fall, daf} die Eingabe von F' unvollstdndig ist und keine kompensie-
renden Datenfliisse existieren, miissen in dem gezeigten Beispiel alle Komponen-
ten reproduziert werden, was einem Wiederaufsetzen der gesamten Transaktion
entspricht. In allen anderen Féllen kann beim Wiederaufsetzen der Transaktion
mehr oder weniger von der bereits verrichteten Arbeit von Komponenten profi-
tiert werden.

Eine Variante des vorherigen Beispiels ist in Abbildung 5.16 dargestellt. Dort
wird der Fall betrachtet, dafl der Ausgabedatenflufl von G nicht unvollstandig,
sondern potentiell vollsténdig ist. In den geschilderten Féllen 2 und 3 miissen
dieser Datenflufl und die Subtransaktion G gemé&f Schritt 1c reproduziert werden.
Hier ist dies nicht der Fall, da der potentiell vollstandige Datenflufl nach der
Reproduktion der Subtransaktionen B bis F von diesen wieder komplett von
Anfang an gelesen werden kann. FEine Reproduktion des Datenflusses und der
Subtransaktion G ist daher nicht notwendig. Diese Variante ist in Abbildung 5.16
dargestellt.

Dieses Fallbeispiel stellte noch einmal die Bedeutung des Vorhandenseins vollstén-
diger, potentiell vollstdndiger und kompensierender Datenfliisse heraus. Durch
sie wird die Menge der zu reproduzierenden Komponenten stark begrenzt.
Vollstandige und potentiell vollstindige Datenfliisse verhindern die Ausbreitung
reproduktionsbedingter Fehler nach unten (von F'auf die Komponenten H bis L
und in Beispiel 2, Fall 2 und 3 von B bis F auf (). Kompensierende Datenfliisse
kénnen die Ausbreitung reproduktionsbedingter Fehler nach oben im Graphen in
Richtung Wurzel verhindern (von F auf die Komponenten B bis F in Fall 1). Im
Idealfall, in dem jede Fehlerausbreitung verhindert wird, ist damit nur die direkt
vom Fehler betroffene Komponente F' zu reproduzieren.
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Abbildung 5.16: Beispiel 2 — potentiell vollstindige Ausgabe von ¢

5.7.6 Zusammenfassung

In diesem Kapitel wurde ein Modell zur Fehlerbehandlung gesucht, das speziell
auf die Eigenschaften des Ausfithrungsmodells eines parallelen Datenbanksystems
abgestimmt ist. Dazu wurden zuerst mégliche Fehler beschrieben und bereits exi-
stierende Transaktionskonzepte vorgestellt und ihre Tauglichkeit untersucht, eine
solche Fehlerbehandlung durchzufithren. Nach einer genauen Spezifikation der
Eigenschaften, die ein solches Modell zur Fehlerbehandlung haben soll, konn-
te festgestellt werden, dafl die existierenden Transaktionskonzepte die gestellten
Anforderungen nicht erfiillen kénnen.

Im folgenden wurde das FPT-Modell, basierend auf der Unterteilung von Trans-
aktionen in Subtransaktion entwickelt und beschrieben, das die gestellten An-
forderungen erfiillt. Es pafit das Granulat der Transaktionsverarbeitung an die
Struktur des parallelen Ausfithrungsmodells an. Transaktionsfehler in einzelnen
Komponenten verursachen nicht mehr zwangsldufig den Abbruch der komplet-
ten Transaktion. Vielmehr bietet das FPT-Modell die Moglichkeit, grofie, schon
berechnete Teile der Transaktion nach einem Neustart wiederzuverwenden und
somit deutlich an Effizienz zu gewinnen. Zusétzlich zu dem FPT-Modell wur-
de ein Algorithmus entworfen, der die vom Modell vorgegebenen Spezifikationen
erfiillt und eine Anleitung dazu gibt, wie die korrekte Fehlerbehandlung konkret
durchzufithren ist.

Die Effizienz der von dem Algorithmus durchgefithrten Korrektur ist davon
abhingig, auf welchem System, unter Beriicksichtigung der Struktur und der
Eigenschaften der Transaktion und der Transaktionskomponenten, die Fehlerbe-
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handlung operieren soll. Sie wird vom Umfang der Bedrohung durch reproduk-
tionsbedingte Fehler negativ beeinfluit. Je mehr die Transaktionskomponenten
von einander isoliert sind, beziehungsweise je weniger Abhangigkeiten zwischen
den operierenden Komponenten bestehen, desto kleiner ist die Ausbreitung dieser

Fehler.

Die wichtigste Rolle nehmen potentiell vollstandige, vollsténdige und kompensie-
rende Datenfliisse ein. Sie sind die Hauptmechanismen um die Fehlerausbreitung
einzuschranken. Im Idealfall ist nur die den Fehler verursachende Komponen-
te selbst zu reproduzieren, alle iibrigen Komponenten kénnen wiederverwendet
werden.

Bei dem vorgestellten FPT-Modell wird keine Recovery auf permanenten Da-
ten vollzogen, sondern nur die eventuell, d.h. nicht zwingend notwendige Wie-
derverwendbarkeit von Zwischenergebnissen, also abgeleiteten Daten ausgenutzt.
Es miissen insbesondere keine speziellen Vorkehrungen getroffen werden, um die
Wiederherstellung eines konsistenten Datenbankzustandes zu erméglichen, da im
Zweifelsfall immer das vollzogen werden kann, was bei flachen Transaktion auch
notwendig ware, ndmlich die gesamte Transaktion abzubrechen. Somit entfal-
len aufwendige Mechanismen, die den normalen, d.h. fehlerfreien Fall belasten
wiirden.

An einem Fallbeispiel, bei dem grofie Teile der Transaktion wiederverwendet wer-
den konnten, wurde die Durchfithrung und Effizienz der vorgestellten Methode
gezeigt.
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Kapitel 6

Abbildung des Modells zur
Fehlerbehandlung auf MIDAS

Die Aktivitatskontrolle in MIDAS besafl bisher keine Komponente zur Fehlerbe-
handlung. Traten in MIDAS Fehler in einer Transaktion auf, so muflte die gesamte
Transaktion abgebrochen werden.

Dieses Kapitel stellt nun vor, wie eine solche Komponente in MIDAS realisiert
werden kann. Dazu wird gezeigt, wie das im vorherigen Kapitel 5 entwickel-
te FPT-Modell, dem Modell zur Fehlerbehandlung in parallelen Transaktionen,
auf MIDAS abgebildet werden kann und welche Ergdnzungen gemacht werden
miissen, um es zu integrieren.

Abschnitt 6.1 stellt die Abbildung des FPT-Modells auf MIDAS vor. In Ab-
schnitt 6.2 werden die Funktionsweisen des neuen FPT-Modells in MIDAS be-
schrieben. SchlieBlich folgen ab Abschnitt 6.3 Analysen zum Einsatz des Modells
in MIDAS.

6.1 Abbildung der Transaktionsstruktur auf
MIDAS

Der Entwurf des in Abschnitt 5.7 vorgestellten FPT-Modells erfolgte gemaf
den in Abschnitt 5.4 aufgefiihrten Anforderungen des Ausfithrungsmodells von
MIDAS. Die Abbildung auf das Ausfithrungsmodell gestaltet sich damit einfach.
Die Subtransaktionen des FPT-Modells werden auf Teilplédne einer Anfrage und
somit fast immer auf komplette Ausfithrungseinheiten abgebildet. Datenfliisse
werden auf Kommunikationskanéle abgebildet.

Abbildung 6.1 zeigt, wie ein paralleler Ausfiihrungsplan auf einen Graph von Sub-
transaktionen abgebildet wird und diese dann in eine Struktur von Ausfithrungs-
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einheiten eingebettet werden.

Paralleler Ausfiihrungsplan Subtransaktionsgraph Ausfihrungseinheiten

Abbildung 6.1: Ausfithrungseinheiten und Subtransaktionen

Wie diese Abbildung des FPT-Modells auf MIDAS im Detail stattfindet, wird in
den folgenden Abschnitten gezeigt.

6.1.1 Subtransaktionen

In MIDAS findet die Verteilung einer Anfrage statt, indem Operator-Teilpliane auf
verteilten Ausfithrungseinheiten zur Ausfithrung gebracht werden. Die Kommu-
nikationsoperatoren (siehe Abschnitt 2.4.9) SEND und Recv in diesen Teilplanen
leiten Tupel zwischen den Ausfiihrungseinheiten bis zu der Ausfithrungseinheit
weiter, die den Teilplan mit der Wurzel des Operatorbaumes auswertet. Diese
gibt dann die Ergebnisse an den Benutzer der Transaktion weiter.

Diese Art der Verarbeitung ist der im vorgestellten FPT-Modell sehr dhnlich.
Zwischen den Operatoren und somit auch zwischen den Ausfithrungseinheiten
findet ein Datenaustausch immer in einer Richtung statt. Eine nebenldufige
Durchfithrung der Teilpline auf den Ausfithrungseinheiten wird ebenfalls un-
terstiitzt.

Eine Subtransaktion wird daher auf die Durchfithrung eines von SEND- und RECV-
Operatoren eingerahmten Teilplans abgebildet.

In MIDAS ist es weiterhin moglich, mehrere benachbarte Teilbdume desselben
Astes auf einer einzigen Ausfithrungseinheit ausfithren zu lassen [Brandmayer 97].
Diese Option wurde aus Leistungsgriinden realisiert. Dabei kénnen mehrere
Teilplane, getrennt durch ein Paar von Kommunikationsoperatoren, gleichzei-
tig auf derselben Ausfithrungseinheit aktiv sein. Die Teilpline auf derselben
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Ausfithrungseinheit behalten dabei ithre SEnD- und Recv-Operatoren und tau-
schen auch weiterhin Daten mit anderen Ausfiihrungseinheiten aus. Es ist also
nicht immer der komplette Teilbaum, der auf einer Ausfiihrungseinheit ausge-
wertet wird, in eine einzige Subtransaktion eingeschlossen. Es kann sogar jeder
beliebige Ubergang zwischen Operatoren als Teilplangrenze und somit Subtrans-
aktionsgrenze verwendet werden. Abbildung 6.2 zeigt zwei Méglichkeiten, wie
Subtransaktionen in Ausfithrungseinheiten eingebettet werden kénnen.
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Abbildung 6.2: Abbildung von Subtransaktionen auf Ausfiihrungseinheiten

Es lassen sich auch Eigenschaften von Subtransaktionen von deren Opera-
torbdumen ableiten. Operatoren koénnen blockierend sein, d.h. sie besitzen
die Eigenschaft, die Verarbeitung ihre gesamten Eingaberelation abgeschlos-
sen zu haben, bevor er Ergebnistupel weitergibt. Entsprechend kann ein nicht-
blockierender Operator schon Tupel ausgeben, wenn er nur einen bestimmten
Teil der Eingaberelation bearbeitet hat. Blockierende Operatoren haben zur Fol-
ge, dal Operatoren, die ober- und unterhalb eines solchen Operators liegen, nicht
nebenldufig operieren kénnen.

Diese Eigenschaft iibertragt sich, je nach Beschaffenheit des Teilplans, der in-
nerhalb einer Ausfithrungseinheit ausgefithrt wird, auch auf die dort befind-
lichen Subtransaktionen. Liegt ein blockierender Operator auf einem Ast des
Ausfithrungsplans, der von allen Datenwegen geschnitten wird, so ist die Sub-
transaktion ebenfalls blockierend und gibt ihre Ergebnisse erst dann weiter, wenn
sie ihre komplette Eingabe verarbeitet hat. Ansonsten schrinken blockierende
Operatoren zumindest teilweise die sofortige Weitergabe von Zwischenergebnissen
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Abbildung 6.3: Nichtdeterministische und blockierende Subtransaktionen

ein. Blockierende Operatoren begiinstigen somit die Bildung von Zwischenergeb-
nissen in Form vollstandiger Datenfliisse, worauf in Abschnitt 6.3 noch genauer
eingegangen wird.

Weiter kann sich eine Subtransaktion nichtdeterministisch verhalten, wenn sich
in ihrem Teilplan mindestens ein nichtdeterministischer Operator befindet. Diese
Eigenschaft ist bei der Reproduktion von Transaktionskomponenten von Interesse
und wird ebenfalls in Abschnitt 6.3 diskutiert. Abbildung 6.3 veranschaulicht

beide zuletzt beschriebenen Eigenschaften.

6.1.2 Datenfliisse

Die Kommunikation zwischen den Ausfithrungseinheiten bzw. Interpretern fin-
det tiber Kommunikationskanéle statt. Ein Kanal, der eine m:n-Kommunikation
realisiert, ist dabei durch m % n Kommunikationssegmente implementiert (siehe
Abschnitt 2.4.9). Die Segmente werden zur Dateniibertragung benachbarter Teil-
pléane verwendet. Sie fiigen sich in die Struktur der Teilplédne ein und entsprechen
den Forderungen des FPT-Modells an die Datenfliisse. Datenfliisse werden daher
direkt auf einzelne Kommunikationssegmente abgebildet.

Werden mehrere Teilplane auf einem Interpreter zusammengefafit, erzeugt
MIDAS keine Kommunikationssegmente. In diesem Fall werden die Tupel von
einem SEND-Operator an den REcv-Operator direkt durch die sogenannte lokale
Partition {ibergeben (siehe Abschnitt 3.4). Dieser Spezialfall ist aber nur bei
der Implementierung zur Steigerung der Effizienz des Modells von Bedeutung.
Die Eigenschaften der Datenfliisse werden dadurch nicht verletzt, da auch die lo-
kale Partition in MIDAS intern als nicht instantiiertes Kommunikationssegment
angesehen werden kann. Die Segmente zwischen Kommunikationsoperatorpaaren
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Abbildung 6.4: Kommunikationsformen

verhalten sich genauso wie die Datenfliisse zwischen den Subtransaktionen im

FPT-Modell.

Ein Kommunikationssegment wird mit den Optionen tempordr oder persistent
angelegt. Bei temporiren Kommunikationssegmenten werden Daten sofort nach-
dem sie vom Konsumenten gelesen werden verworfen (Option READONCE, siehe
Abschnitt 2.4.9). Sie sind also genau dann im Rahmen der Fehlerbehandlung wie-
derverwendbar, d. h. vollstindig oder potentiell vollstandig, wenn die erste Seite
noch nicht nach dem Lesen gel6scht wurde. Persistente Kommunikationssegmente
sind sicherlich vollstdndig oder potentiell vollstdndig, solange sie existieren.

Die schon vorgestellten Kommunikationsformen zwischen Ausfithrungseinheiten
sind Pipelining, Mischen, Partitionierung, Repartitionierung und Replikation. Es
lassen sich alle moglichen Konstellationen zwischen Ausfithrungseinheiten und
Kommunikationssegmenten auf eines dieser fiinf Muster zuriickfithren. Alle die-
se Kommunikationsformen kénnen von dem vorgeschlagenen FPT-Modell nach-
gebildet werden. Wie die Datenfliisse erlauben auch die Kommunikationsseg-
mente nur einen Produzenten. Finschriankungen in den Kommunikationsformen
gibt es deshalb nicht, weil Kommunikationskanéle mit m:n-Kommunikation, wie
oben beschrieben, durch mehrere Segmente implementiert werden kénnen. Ab-
bildung 6.4 zeigt noch einmal die fiinf Kommunikationsformen.
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6.1.3 Transaktionsstruktur einer Beispielanfrage

Die Abbildung der Transaktionsstruktur auf eine konkrete Anfrage in MIDAS
wird am Beispiel der Struktur der TPC-D Anfrage 3 veranschaulicht. Abbil-
dung 6.5 zeigt die parallelisierte Anfrage. Die Subtransaktionen umfassen die
einzelnen Teilplédne, die jeweils auf einer Ausfiihrungseinheit interpretiert wer-
den. Jedes Kommunikationssegment entspricht einem Datenfluf3.

M 6gliche Zusammenlegung
zweier Tellbdume auf
einer Ausfihrungseinheit -~

7z
7z
7z

(O Téilplan/Subtransaktion
Hm Kommunikationssegment/Datenflufd

Abbildung 6.5: Transaktionsstruktur von TPC-D Anfrage 3

Wie schon erwéhnt, kénnen mehrere Subtransaktionen auf einer Ausfithrungs-
einheit ausgewertet werden. Der Parallelisierer kann vorschlagen, Teilplan 1 und
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eine Kopie des zweiten Teilplans auf dieselbe Ausfithrungseinheit zu plazieren.
Diese wird durch das gestrichelte Zusammenfassen beider Teilplane ausgedriickt.
In diesem Fall wird das vorgesehene Kommunikationssegment nicht realisiert und
an seine Stelle tritt eine lokale Partition.

6.2 Fehlerbehandlung in MIDAS

Dieser Abschnitt beschaftigt sich mit den speziellen Eigenschaften von MIDAS,
die bei der Fehlerbehandlung beriicksichtigt werden miissen. Dabei wird insbe-
sondere die Fehlererkennung und das Vorgehen bei der Vermeidung reprodukti-
onsbedingter Fehler betrachtet. Diese Eigenschaften miissen bei einer Umsetzung
der Erkennungsphase des in Abschnitt 5.7.3.4 vorgestellten Algorithmus zur Feh-
lerbehandlung beriicksichtigt werden.

6.2.1 Fehlererkennung
6.2.1.1 Transaktionsfehler

Bei der Erkennung der Transaktionsfehler mufl vor allem eine Klassifikation nach
der Art des Fehlers stattfinden. Es gilt zu bestimmen, wann Datenfehler und
wann Komponentenfehler in MIDAS auftreten.

o Datenfehler verhalten sich in MIDAS wie im FPT-Modell. Der Fehler kann
auf Daten in Operatoren, Kommunikationssegmenten oder permanenten
Segmenten wahrend der Transaktion erzeugt oder durch den Entzug einer
Sperre auf ein Datenobjekt verursacht werden. Die betroffenen Daten sind
dadurch fehlerhaft und somit ungiiltig.

Verklemmungen von Transaktionen, die wegen eines Sperrkonflikts existie-
ren, werden {iblicherweise dadurch gelost, dafl einer Transaktion die Sperre,
die den Konflikt verursacht, entzogen wird. Normalerweise muf} die betroffe-
ne Transaktion darauthin komplett abgebrochen werden. Das FPT-Modell
sieht vor, diese Transaktion auf den Stand vor Erhalt der Sperre zuriickzu-
setzen. Dies geschieht dadurch, daf} alle Subtransaktionen, die Datenobjekte
gelesen haben, und die durch die Sperre geschiitzt sind, mit einem Daten-
fehler belegt werden. Darauthin greifen die Mechanismen des FPT-Modells
und alle Daten, die aus den Datenobjekten, fiir die die Transaktion kei-
ne Sperre mehr hilt, errechnet wurden, werden fiir ungiiltig erklart. Die
zugehorigen Subtransaktionen werden abgebrochen. Der Sperrkonflikt ist
damit aufgelost, ohne die Transaktion komplett abbrechen zu miissen.



168 KAPITEL 6. ABBILDUNG DES MODELLS AUF MIDAS

o Komponentenfehler in MIDAS sind entweder Subtransaktionsfehler oder
Fehler in Kommunikationssegmenten.

Subtransaktionsfehler sind alle Fehler, die eine Ausfithrungseinheit, also die
Interpreterprozesse betreffen. Dies umfafit auch Prozefifehler, die wéahrend
einer Ausfiihrung der Methoden der Segmentschicht auftreten, also unter-
halb der eigentlichen Interpreterebene. Auch ein Komplettausfall der Inter-
preter zahlt dazu.

Fehler in Kommunikationssegmenten sind Verluste beim Versenden der Da-
ten des Segments tiber das Netzwerk, Verluste im Speicher, oder Fehler in
der Segmentverwaltung.

Zyklische Verklemmungen zwischen Ausfithrungseinheiten und Kommuni-
kationssegmenten, wie sie in Abschnitt 2.4.9 beschrieben sind, fallen eben-
falls unter die Komponentenfehler. Bei solchen Verklemmungen innerhalb
einer Anfrage wird ein moglichst kleiner Teil der an der Verklemmung betei-
ligten Komponenten als fehlerhaft klassifiziert, der ausreicht, um die Ver-
klemmung aufzulésen. Die so bestimmten Komponenten werden mit zur
Reproduktion vorgesehen.

Wird ein Datenfehler erkannt, konnen geméafl den Datenabhéngigkeiten (siehe
Abschnitt 5.7.3.3) nur die Komponenten sicher als nicht betroffen gelten, die
keine Ausgabetupel der fehlerhaften Komponente gelesen haben. Die Erkennung,
mit welchem beziehungsweise mit dem wievielten Tupel der Fehler weitergegeben
wurde, ist dabei im allgemeinen nicht méglich und wird deshalb nicht versucht.

6.2.1.2 Reproduktionsbedingte Fehler

Es ist zu betrachten, welche der in Abschnitt 5.7.3.3 beschriebenen, reprodukti-
onsbedingten Fehler in MIDAS auftreten kénnen. Situationen, in denen sie auf-
treten kénnen, miissen bei der Fehlererkennung identifiziert werden. Durch die
Reproduktion von ausreichend vielen Komponenten wird das Auftreten dieser
Fehler im Anschlufl vermieden.

e Bereitstellen von Eingabedaten — Eingabeverlust:
In MIDAS kann der Fall auftreten, dafl Eingabedaten im Fehlerfall nicht

bereitgestellt werden kénnen (Eingabeverlust). Ist bei Kommunikations-
segmenten die Option READONCE eingestellt, 16scht der Schreiber die Seite
oder Subseite, sobald sie vom Leser empfangen wurde. Wird der Leser re-
produziert und hatte er zuvor bereits eine Seite oder Subseite erhalten, hat
der Schreiber diese schon verworfen. Damit steht dem reproduzierten Leser
nicht mehr die komplette Fingabe zur Verfiigung. Ist die Option READONCE
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dagegen nicht gesetzt, sind die Daten weiterhin in den Kommunikationsseg-
menten verfiighar. Die Seiten des Segments konnen allerdings im Rahmen
der Cacheverdriangungsstrategien inzwischen auf externe Speichermedien
ausgelagert worden sein. Wird der Leser also reproduziert, miissen die ent-
sprechenden Seiten gegebenenfalls neu in den Cache eingelagert werden.

¢ Korrekter Informationsflufl — Stérung des Informationsflusses:

Eine Stérung des Informationsflusses konnte in MIDAS ebenfalls auftreten.
Nochmaliges Senden von Daten durch einen reproduzierten Produzenten
kann von den Kommunikationssegmenten nicht erkannt werden. Sie wiirden
die Daten einfach weiterleiten, wodurch den Konsumenten eine inkorrekte
Datensequenz erreicht. Eine kleine Anderung in der Implementierung der
Kommunikationssegmente kann diese Art von Fehler komplett ausschlieflen.
Durch die Anderung werden kompensierende Datenfliisse implementiert.
Wie dies realisiert wird, ist in Abschnitt 6.3.5.1 beschrieben.

¢ Reproduktion nichtdeterministischer Komponenten:

Das Auftreten dieses Fehlers droht, wenn zu reproduzierende Subtrans-
aktionen nichtdeterministische Operatoren beinhalten. In MIDAS gibt es
drei derartige Operatoren, den DTCuUR- (DaTe CURrent), den asynchronen
ReEcv- und den Func-Operator. Die Funktion des DTCuUR-Operators be-
steht darin, das aktuelle Datum auszugeben. Schreitet das Datum voran,
bevor die Reproduktion erfolgt ist, liefert der Operator ein anderes Datum.
In der Folge werden die vorher weitergeleiteten Daten inkonsistent.

Empfangt ein REcv-Operator asynchron von mehreren Produzenten, ver-
hélt er sich ebenfalls nichtdeterministisch. Die Empfangsreihenfolge der Tu-
pel ist dann nicht vorhersehbar. Verzogerungen bei den Produzenten, die
beispielsweise auf anderen Maschinen liegen kénnen, oder Netzverzogerun-
gen verursachen ein “zufélliges” Eintreffen der Daten bei diesem Operator.
Dadurch erzeugt er als Ausgabe eine nicht reproduzierbare Sequenz der Da-
ten. Ob sich damit auch die zugehérigen Subtransaktionen nichtdetermini-
stisch verhalten, hdngt davon ab, ob die Daten nach dem REcv-Operator im
ungeordneten Zustand weitergegeben werden. Findet vor der Weitergabe an
andere Subtransaktionen eine totale Sortierung statt, also eine Sortierung
auf allen Attributen, verhélt sich die Subtransaktionen trotzdem determini-
stisch. Entsprechend entsteht auf den nachfolgenden Subtransaktionen kein

Fehler.

Der Func-Operator schlieBlich ist benutzerdefiniert. Je nach Implementie-
rung miifite sein Verhalten speziell gepriift werden. Da das System im allge-
meinen nicht feststellen kann, ob sich der Operator deterministisch verhélt,
muf jeder Func-Operator als nichtdeterministisch betrachtet werden. Eine
spezielle in MIDAS implementierte Variante des Func-Operators stellt der
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UpTo-Operator dar. Er implementiert benutzerdefinierte Tabellenoperato-
ren in MIDAS [Jaedicke 99] und ist, wie der Func-Operator, als nichtde-
terministisch anzusehen.

Das Auftreten solcher Fehler kann teilweise verhindert oder zumindest einge-
schrankt werden. Moglichkeiten, wie dies geschehen kann, sind in Abschnitt 6.3.5
aufgezeigt.

6.2.2 Fehlerbeseitigung

Die Fehlerbeseitigung entspricht der Beseitigungs- und Reproduktionsphase des
Algorithmus, in der die fehlerhaften und von reproduktionsbedingten Fehlern
bedrohten Komponenten abgebrochen und neu gestartet werden.

Bei der Reproduktion der betroffenen Komponenten miissen diese von den rest-
lichen isoliert und abgebrochen werden. Hierfiir sorgt die Komponente der Feh-
lerkontrolle und startet die abgebrochenen Subtransaktionen anschliefend neu.
Abgebrochene Kommunikationssegmente werden von der Cacheverwaltung ent-
fernt und bei der Reproduktion durch neue Instanzen ersetzt.

6.3 Bewertung

Die Bewertung aus Abschnitt 5.7.4 der Aktivitatskontrolle kann nun in MIDAS
préazisiert werden. Dazu wird betrachtet, wie sich Fehler in MIDAS ausbreiten,
wie fiir Fingabeverfiigharkeit nach der Reproduktion gesorgt werden kann und
welche weiteren Mafinahmen zur Leistungssteigerung getroffen werden kénnen.

6.3.1 Awusbreitung von Datenfehlern

Fiir die Ausbreitung von Datenfehlern gelten dieselben Uberlegungen wie im
FPT-Modell. Tritt in einer Subtransaktion ein Datenfehler auf, so wird dieser an
alle von ihm lesenden Komponenten weitergegeben, also an alle im Subtransak-
tionsgraph iiber ihr liegenden Komponenten, die schon Daten verarbeitet haben.
Die Ausbreitung unterscheidet sich dabei leicht bei den verschiedenen Kommu-
nikationsformen:

e Pipelining und Mischen:

Der Fehler breitet sich, wie in Abbildung 6.6 gezeigt, auf genau einem Ast
nach oben aus, da bei beiden Formen nur ein Ast existiert.
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Abbildung 6.6: Fehlerausbreitung bei Pipelining und Mischen

e Replikation:

Der Fehler breitet sich, wie in Abbildung 6.7 gezeigt, auf alle Aste nach oben
aus. Da dort nur ein Kommunikationssegment beteiligt ist, wird der Fehler
gleichzeitig an alle oberhalb liegenden Subtransaktionen weitergegeben.

Replikation

O Subtransaktion/Ausflhrungseinheit
I Datenflul’yKommunikationssegment
é Fehler

Abbildung 6.7: Fehlerausbreitung bei Replikation

e Partitionierung und Repartitionierung:

Auch hier kann sich der Fehler auf alle Aste nach oben ausbreiten. Aller-
dings miissen davon nicht sofort alle Partitionen betroffen sein. Die Vertei-
lung findet entweder nach dem Round-Robin-Verfahren oder, bei Bereichs-
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und Hash-Partitionierung, in Abhéngigkeit vom Tupelwert in verschiedene
Kommunikationssegmente statt. Dabei kann der Fall eintreten, dal mehre-
re Partitionen zu Anfang lingere Zeit noch nicht gefiillt werden. Ist beim
Auftreten des Fehlers eine Partition, und damit ein Kommunikationsseg-
ment, noch leer, so breitet sich der Fehler, wie in Abbildung 6.8 gezeigt,
dorthin nicht aus. Damit sind nicht alle oberhalb liegenden Komponenten

betroffen.
e

7

Partitionierung ) .

O Subtransaktion/Ausfuhrungseinheit
I Datenflul’yKommunikationssegment
é Fehler

Abbildung 6.8: Fehlerausbreitung bei Partitionierung

6.3.2 Ausbreitung reproduktionsbedingter Fehler

Wie bei der Ausbreitung von Datenfehlern lassen sich aus der Struktur der Kom-
munikationsformen Aussagen tiber die Gefdhrdung durch reproduktionsbedingte
Fehler ableiten. Zu den Kommunikationsformen lassen sich bestimmte Fehlersze-
narien feststellen, die exemplarisch fiir eine Bewertung oder fiir Verbesserungen
herangezogen werden kénnen.

Bei einer Form der reproduktionsbedingten Fehler, der Reproduktion nichtdeter-
ministischer Komponenten, gelten dieselben Uberlegungen wie bei der im vorhe-
rigen Abschnitt 6.3.1 besprochenen Ausbreitung von Datenfehlern. Im folgenden
werden daher nur die beiden anderen Arten reproduktionsbedingter Fehler, Ein-
gabeverlust und Stérung des Informationsflusses, betrachtet.

Beide Fehler treten in unterschiedlichen Richtungen im Subtransaktionsgraph auf.
Storungen des Informationsflusses kénnen nur auf nachfolgenden, beziehungswei-
se oberhalb angeordneten Komponenten entstehen, es sei denn, kompensierende
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Datenfliisse sind implementiert (siehe Abschnitt 5.7.3.3 Punkt 4.). In diesem Fall
kénnen sie nicht auftreten. Dagegen fiihren Eingabeverluste zunichst zu einem
Fehler auf der Komponente selbst. Da die Fehlerkontrolle eine verlorene Eingabe
vervollstandigen muf}, kann sich der Fehler zu einer der vorangegangenen bezie-
hungsweise unterhalb liegenden Komponenten ausbreiten. Dies geschieht, wenn
die unterhalb liegende Komponente kein vollstandiger oder potentiell vollstandi-
ger Datenfluf ist, aus dem die komplette Eingabe erneut gelesen werden kann.

1 Storung
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- /

Eingabeverlust
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I / Stérung
Stérung
@ /V\\

a Stérung desInformationsflusses  b: Eingabeverlust
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O Subtransaktion/Ausfiihrungseinheit
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(4l unvollstéandiger Datenflu?’K ommunikati onssegment
) Fehler

Abbildung 6.9: Reproduktionsbedingte Fehler bei Pipelining

e Pipelining:
Zweck einer Pipeline ist die effiziente nebenldufige Datenverarbeitung ent-
lang eines Astes im Ausfithrungsplan. Daher wird sehr schnell der Zustand
erreicht, in dem alle an dieser Kommunikationsform beteiligten Subtrans-
aktionen gleichzeitig auf Daten operieren. Tritt in einer Subtransaktion ein
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Fehler auf, so sind alle auf dem Ast oberhalb liegenden Subtransaktionen
durch Stérungen des Informationsflusses bedroht, es sei denn, es existieren
kompensierende Kommunikationssegmente. Wie in Abbildung 6.9 angedeu-
tet, miissen nach dem Auftreten eines Fehlers in P; alle durch ithn von repro-
duktionsbedingten Fehlern bedrohten Subtransaktionen P;_; bis Fy zur Re-
produktion vorgesehen werden (a). Ahnlich stark gefahrdet sind unterhalb
liegende Komponenten. Alle Subtransaktionen, die nicht auf vollsténdige
oder potentiell vollstdndige Datenfliisse zugreifen kénnen, miissen reprodu-
ziert werden (b). In der Abbildung sind dies die Subtransaktionen P;y; bis
P,_.

e Partitionierung:

Bei der Partitionierung verhélt sich die Weitergabe von Stérungen des Infor-
mationsflusses nach oben genau wie die im vorigen Abschnitt beschriebene
Ausbreitung von Datenfehlern. Der Teil der Konsumenten, die eine bereits
gefiillte Partition haben, sind von dem Fehler betroffen. Die Ausbreitung
nach unten findet wie beim Pipelining statt. Entlang eines Astes sind alle
unterhalb liegenden Komponenten betroffen, die nicht auf vollstandige oder
potentiell vollstandige Datenfliisse zugreifen kénnen. Abbildung 6.10 zeigt
diese Ausbreitung.

Partitionierung

(O subtransaktion/Ausfiihrungseinheit
I DatenfluyKommunikationssegment
) Fehler

Abbildung 6.10: Reproduktionsbedingte Fehler bei einer Partitionierung
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e Mischen, Repartitionierung und Replikation:

Die Ausbreitung von reproduktionsbedingten Fehlern bei diesen Kommu-
nikationsformen verhélt sich wie bei der Partitionierung. Zuséatzlich kénnen
auch Verzweigungen der Ausbreitung nach unten, also bei der Bestimmung
des Eingabeverlustes entstehen, da bei diesen Formen mehrere Produzen-
ten existieren. Des weiteren tritt bei diesen Kommunikationsformen der
Effekt auf, dafl sich Stérungen des Informationsflusses und Eingabeverlust
gegenseitig verursachen. Exemplarisch sei dies am Beispiel des Mischens in
Abbildung 6.11 vorgefithrt. Ein Fehler tritt in Subtransaktion B; auf. Durch
Storungen des Informationsflusses sind der dariiberliegende Datenflufl und
Subtransaktion A betroffen. Da A reproduziert werden muf, tritt nun ein
Eingabeverlust in Richtung B, auf, da dort nicht auf einen vollstandi-
gen oder potentiell vollstandigen Datenflufl zugegriffen werden kann. Somit
miissen auch dieser unvollstiandige Datenflul sowie Subtransaktion B,, re-
produziert werden. Auf diese Weise kann das Auftreten eines Fehlers nicht
nur zur Reproduktion des Astes fithren, auf dem er liegt, sondern der Fehler
kann sich quer durch den gesamten Ausfithrungsplan ausbreiten.

| Storung \‘ Eingabeverlust
; é ¢

Storung ! ‘ Eingabeverlust

EI ngabeverl ust b
Mischen

(O Subtransaktion/Ausfiihrungseinheit
EE DatenflulyKommunikationssegment
(4l unvollstandiger Datenflul¥K ommunikationssegment
-i potentiell vollsténdiger Datenflul¥ K ommunikationssegment
Fehler

Abbildung 6.11: Reproduktionsbedingte Fehler beim Mischen
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Fazit

Aus diesen Beispielen 148t sich ersehen, wie wichtig die Existenz von vollstdndigen
oder potentiell vollstandigen Datenfliissen beim Auftreten eines Fehlers ist. Oh-
ne sie ist zum Fehlerzeitpunkt der komplette, unterhalb des Fehlers liegende Teil
der Anfrage von reproduktionsbedingten Fehlern bedroht und kann beim Neu-
start nicht wiederverwendet werden. Gleiches gilt fiir kompensierende Datenfliisse
(siehe Abschnitt 5.7.3.3 Punkt 4). Sind sie implementiert, kénnen keine Stoérun-
gen des Informationsflusses auftreten, alle oberhalb des Fehlers liegenden Kom-
ponenten sind nicht von reproduktionsbedingten Fehlern bedroht und kénnen
wiederverwendet werden.

6.3.3 Betrachtung midasspezifischer Situationen

Bei der Optimierung und Parallelisierung [Nippl 00] in MIDAS wird in der Regel
ein moglichst hoher Grad an Unabhéngigkeit zwischen den Transaktionskompo-
nenten erzeugt. Die Subtransaktionen kénnen dann unter geringen Einschrankun-
gen nebenldufig und verteilt durchgefithrt werden, d. h. es findet eine effiziente
Nutzung der Systemressourcen statt.

Auf die Isolation zwischen einzelnen Ausfiihrungseinheiten wurde bewufit ver-
zichtet, damit im Rahmen der Parallelverarbeitung Pipelining moglich ist. Da-
durch sind deutliche Performanzgewinne erreichbar. Das Fehlen der Isolations-
eigenschaft ist jedoch allein fiir die in den beiden vorangegangenen Abschnitten
beschriebenen Ausbreitungsméglichkeiten von Fehlern verantwortlich. Eine effizi-
ente Parallelverarbeitung und die Fehlerbeseitigung sind somit nicht orthogonal
zueinander und behindern sich damit in diesem Punkt.

Eine weitere Mafinahme ist das Zusammenfassen mehrerer Subtransaktionen auf
einer Ausfiihrungseinheit. Dies ist zwar niitzlich, um den Kommunikationsauf-
wand zwischen verschiedenen Komponenten zu minimieren, hat aber gleichzei-
tig auch Auswirkungen auf die Fehlerbehandlung. Subtransaktionen auf einer
Ausfithrungseinheit sind in MIDAS nicht voneinander isoliert. Tritt ein Kompo-
nentenfehler auf dieser Ausfithrungseinheit auf, so sind zwangsléaufig alle auf ihr
laufenden Subtransaktionen betroffen und miissen reproduziert werden. Auch die
Datenfliisse zwischen den Subtransaktionen einer Ausfiihrungseinheit beeinflus-
sen die Fehlerbehandlung nicht positiv. Diese Datenfliisse sind als lokale Parti-
tionen implementiert. Aus technischen Griinden sind solche Datenfliisse immer
leer oder unvollstéandig, und sie kénnen nicht als kompensierende Datenfliisse im-
plementiert werden. Daher kann durch sie die Ausbreitung von Stérungen des
Informationsflusses oder des Eingabeverlustes nicht begrenzt werden. Sollen die-
se Eigenschaften auch innerhalb einer Ausfithrungseinheit unterstiitzt werden, so
miiiten statt lokalen Partitionen komplette Kommunikationssegmente eingesetzt
werden, die dann allerdings die Vorteile der Zusammenlegung von Subtransak-
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tionen auf einer Ausfiihrungseinheit zunichte machen wiirden.

Der Optimierer in MIDAS bevorzugt stark verzweigte gegeniiber linearen Opera-
torbdumen. Der Grund hierfiir ist das Problem, dafl zwischen Operatoren, die sich
unter- und oberhalb blockierender Operatoren befinden, keine Parallelitéat statt-
finden kann. Der Optimierer versucht daher, stark verzweigte Operatorbdume
zu erzeugen und die blockierenden und zudem teuren Operatoren auf unter-
schiedlichen Asten zu verteilen, da eine parallele Durchfithrung dieser Opera-
toren auf demselben Ast wegen ihrer blockierenden Eigenschaft nicht moglich ist.
Zudem verteilt der Parallelisierer teure Operatoren moéglichst auf verschiedene
Ausfithrungseinheiten und damit Subtransaktionen. Das hat zur Folge, dafl der
Parallelisierer in seinem Bestreben, mehrere Teilplane zusammenzufassen, einge-
schrankt wird, da die Léange der Informationswege im stark verzweigten Baum
tendentiell wesentlich kiirzer ist als im linearen Baum. Abbildung 6.12 zeigt die
Situation.

Durch die Verteilung blockierender Operatoren auf verschiedene Ausfithrungs-
einheiten und damit auch auf verschiedene Subtransaktionen, entsteht zusatzlich
die glinstige Situation, dafl Datenfliisse, die verschiedene Subtransaktionen ver-
binden, lange leer bleiben. Treten Fehler in einzelnen Subtransaktionen auf, so
kénnen sie sich nicht tiber die leeren Datenfliisse ausbreiten, wodurch die iibrigen
Subtransaktionen wiederverwendet werden kénnen.

linearer Operatorbaum stark verzweigter Operatorbaum ("bushy")

@ blockierender Operator
O Subtransaktion

Abbildung 6.12: Verzweigung von Operatorbdumen und blockierende Operatoren
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6.3.4 Eingabeverfiigbarkeit

Eingabeverfiigbarkeit wird in MIDAS durch vollsténdige oder potentiell voll-
standige Datenfliisse beziehungsweise Kommunikationssegmente erreicht. Solche
Kommunikationssegmente sollten so plaziert werden, dafl bei Auftreten eines Feh-
lers ein geringer Verlust an Informationen stattfindet, d.h. ein moglichst kleiner
Teil der gesamten Anfrage betroffen ist.

Der Aufwand, der bei der Verarbeitung eines Zwischenergebnisses fiir die Erzeu-
gung des jeweils néchsten Zwischenergebnisses entsteht, sollte fiir alle Subtrans-
aktionen gleich sein. Das heifit, der Subtransaktionsplan sollte durch vollsténdige
oder potentiell vollstidndige Datenfliisse in Gruppen von Subtransaktionen un-
terteilt sein, dafl jede Gruppe annéhernd den gleichen Rechenaufwand verur-
sacht. Damit kann der maximale Reproduktionsaufwand beim Auftreten eines
Fehlers beschrankt werden. Dieses Ziel wird durch den Parallelisierer unterstiitzt,
da dieser versucht, kostentrachtige Teile der Anfragen moglichst gleichméafig auf
Ausfithrungseinheiten zu verteilen, um eine gute Ressourcenauslastung zu erzie-
len. Daher lassen sich vollstindige Kommunikationssegmente ohne grofiere Be-
hinderungen an den giinstigen Positionen im Operatorbaum einfiigen, die jeweils
das Zwischenergebnis eines teuren Teilplans enthalten.

Ein weiterer Vorteil ist, dal der Parallelisierer die Subtransaktionen unter der
Beriicksichtigung von Datenengpéssen bildet. Das sind Stellen, an denen weni-
ge Daten flieflen, die aber durch hohen Aufwand entstanden sind, beispielsweise
oberhalb von Joins mit niedriger Joinrate oder Gruppierungen. Die Erzeugung
derartiger Stellen wird dadurch geférdert, daff die dort entstehenden Kommuni-
kationskosten vom Parallelisierer berticksichtigt werden und versucht wird, diese
Kosten zu minimieren. Diese Stellen, an denen wenige Daten iibergeben wer-
den, sind besonders gilinstige Stellen, um Kommunikationssegmente potentiell
vollstandig oder vollstandig zu halten, da diese Mafinahme bei kleinen Zwischen-
ergebnissem geringe Kosten verursacht!.

Des weitern wird vom Parallelisierer oft bestimmt, dafl Kommunikationsseg-
mente auf Festplatte gespeichert werden sollen. Dies geschieht bei groflen Zwi-
schenergebnissen, bei denen der Produzent schneller als der Konsument arbei-
tet oder wenn Verklemmungen der Subtransaktionen vermieden werden sollen
[NipMit 98b, Nippl 00]. In diesen Féllen konnen die gespeicherten Zwischener-
gebnisse von der Fehlerbehandlung genutzt werden, ohne dafl zusitzliche Kosten
entstehen.

Der Fall, dafl korrekt arbeitende Subtransaktionen abgebrochen werden miissen,
um die Fingabeverfiigharkeit fiir fehlerhafte Subtransaktionen herzustellen, tritt

!Entweder durch wenig Schreiboperationen auf Platte oder bei sehr kleinen Zwischenergeb-
nissen kann es sogar im Speicher gehalten werden.
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nur dann ein, wenn Daten, die den Datenflufl schon durchlaufen haben, verworfen
werden, d.h. bei unvollstindigen Datenfliissen. Durch geeignete Auswahl von
Datenfliissen, die immer potentiell vollstandig oder vollstidndig gehalten werden,
kann die Eingabeverfiigharkeit also sehr hoch gehalten werden.

6.3.5 Mafinahmen zur Leistungssteigerung

Die vorangegangenen Abschnitte haben gezeigt, welche die leistungskritischsten
Eigenschaften der Fehlerbehandlung bei der Abbildung des FPT-Modells auf die
MIDAS-Gegebenheiten sind und welche Einschrénkungen sich daraus ergeben.
Insbesondere die Ausbreitung reproduktionsbedingter Fehler hat Einflufl darauf,
wie effizient die Fehlerbehandlung in MIDAS ist. In den folgenden Abschnitten

werden Maflnahmen abgeleitet, die die Effizienz steigern.

6.3.5.1 Kompensierende Datenfliisse

Die Implementierung kompensierender Datenfliisse in MIDAS gewéhrleistet den
korrekten Informationsflufl nach der Reproduktion von Subtransaktionen. Diese
Art reproduktionsbedingter Fehler kann dann nicht mehr auftreten, wodurch die
Fehlerausbreitung stark eingeschrankt wird.

Fiir die Implementierung dieser Datenfliisse mufl gewdhrleistet sein, dafl die Re-
produktion des Produzenten vor den Konsumenten verborgen bleibt. Nach dem
Neustart des Produzenten wird dieser seine Ausgabe erneut erzeugen. Der Da-
tenflul muf} in der Lage sein, aus dieser Sequenz den schon vor dem Auftreten
des Fehlers weitergeleiteten Teil herauszufiltern und nicht noch einmal an den
Konsumenten weiterzugeben.

Fiir die Realisierung mufl den Kommunikationssegmenten die Fahigkeit gegeben
werden, zu erkennen, welche Tupel bereits vom Konsumenten gelesen wurden.
Dazu mufl die Anfangssequenz in den Daten der reproduzierten Subtransaktio-
nen bestimmt werden kénnen, die schon gelesen wurde. Kommunikationssegmen-
te speichern keine Identifikatoren der Tupel, die sie transportieren. Eine direkte
Identifizierung einzelner Tupel ist damit nicht méglich. Fiir Kommunikationsseg-
mente, die noch die komplette Sequenz beinhalten, die sie vor Auftreten des Feh-
lers transportiert hatten, ist eine solche Erkennung einfach. Sie entsprechen den
potentiell vollstandigen Datenfliissen. Es miissen nur die im Kommunikationsseg-
ment befindlichen Daten mit den neu gesendeten verglichen werden. Aber auch
fiir unvollstdndige Kommunikationssegmente ist dies einfach zu erreichen und
bedarf keines aufwendigen Vergleichs. Da die Segmente nicht in beliebiger Rei-
henfolge, sondern nur sequentiell beschrieben werden kénnen, geniigt ein Zahler,
der die Position des letzten geschriebenen Tupels enthélt. Nach Reproduktion
des Konsumenten mufl das Kommunikationssegment nur die Anzahl der neu pro-
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duzierten Tupel zéhlen, alle bis zu dem gespeicherten Zahlerwert ankommenden
Tupel verwerfen und danach alle weiteren Tupel normal weiterleiten.

Dies funktioniert nur, wenn der Konsument deterministisch arbeitet, d.h. nach
der Reproduktion dieselbe Datensequenz liefert. Dies ist jedoch gewéahrleistet, da
der Algorithmus zur Fehlerbehandlung nichtdeterministische Subtransaktionen
speziell behandelt.

6.3.5.2 Vermeidung von nichtdeterministischen Operatoren

Nichtdeterministische Operatoren, wie sie in den Abschnitten 5.7.3.3 und 6.2.1.2
beschrieben wurden, kénnen auf viele Weisen vermieden werden.

e DTCur-Operator:

Die Implementierung dieses Operators berechnet das Datum mit dem Be-
ginn der zugehorigen Subtransaktion. Dadurch liefert er bei einer Reproduk-
tion der ihn enthaltenden Subtransaktion einen anderen Wert. Dies kann,
wenn bereits Daten mit dem alten Wert weitergeleitet wurden, zu inkonsi-
stenten Ergebnissen fiithren.

Abhilfe schafft hier, den Wert des Operators zum Zeitpunkt des Beginns der
Anfrage festzulegen. Diese Regelung erfiillt die Spezifikation des Operators
und verursacht keine zusatzlichen Kosten.

e Func- und UpTo-Operator:

Bei jeder Implementierung dieser benutzerdefinierten Operatoren muf} im
allgemeinen davon ausgegangen werden, daf} sie sich nichtdeterministisch
verhalten. Zur Unterstiitzung der Fehlerbehandlung kann eine Erweiterung
der Operatoren dienen, in der der Programmierer der benutzerdefinierten
Funktion angibt, ob sich der Operator deterministisch verhalt. Die Feh-
lerkontrolle kann dann zwischen den deterministischen und den wirklich
nichtdeterministischen Operatoren unterscheiden. Sie mufl dann nicht alle
als nichtdeterministisch einstufen.

e REecv-Operator:

Der Recv-Operator verhilt sich nichtdeterministisch, wenn er asynchron
mischt. Das Problem entsteht mit der Weitergabe der ungeordneten Daten.
Vor der Weitergabe der Daten an andere Subtransaktionen miifite daher in
ausreichender Weise sortiert werden. Wenn dies ohnehin geschieht, ist kein
Problem vorhanden. Ansonsten ist eine sortierte Weitergabe dadurch zu
erreichen, dafl hinter dem REcv- ein Sortieroperator eingefiigt wird, der die
Tupel vollstandig sortiert. Diese kostenaufwendige Methode wiirde aber den
Performanzvorteil des asynchronen Mischens véllig zunichte machen. Al-
ternativ konnte der REcv-Operator zwar asynchron empfangen, aber einen
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Satz von Tupeln jeweils dann weitergeben, wenn er aus jedem Kommunika-
tionssegment mindestens eine Subseite beziehungsweise Seite gelesen hat.
Weitergegeben werden dann zuerst alle Tupel einer Seite des ersten Kom-
munikationssegments, dann die einer Seite des zweiten, bis hin zum letzten
Segment. Dadurch wiirde zwar keine sortierte Ausgabe von Tupeln erzeugt
werden, aber eine deterministische, was fiir die Reproduktion geniigt. Dies
ware eine Variante zwischen dem asynchronen und dem normalen Mischen,
da im Gegensatz zum normalen Mischen keine Sortierung stattfande. Ent-
sprechend wére mit einer geringeren Performanzeinbufle zu rechnen. Ob die
Realisierung dieser Variante empfehlenswert ist, hingt von der allgemeinen
Fehleranfalligkeit des Systems ab und von dem Grad der Bevorzugung des
asynchronen Mischens durch den Parallelisierer.

6.4 Transaktionen mit mehreren Anfragen und
dndernde Anfragen

6.4.1 Transaktionen mit mehreren Anfragen

Die bisherigen Abschnitte haben gezeigt, wie die Subtransaktionen des FPT-
Modells auf die Teilpléne einer Anfrage abgebildet werden. Der gesamte Sub-
transaktionsbaum hat dabei eine komplette Anfrage dargestellt. Die gesamte An-
wendung dieses Konzepts ist demnach bisher auf die Fehlerkorrektur innerhalb
einzelner Anfragen beschrankt.

Daraus ergibt sich die Frage, ob und wie dieses Konzept anwendbar ist, falls meh-
rere SQL-Anfragen zu einer SQL-Transaktion zusammengeschlossen sind. Nach
den bisherigen Uberlegungen kénnte die Fehlerkorrektur mit dem beschriebenen
Vorgehen immer auf der letzten, gerade aktiven Anfrage einer SQL-Transaktion
stattfinden. Das heifit, dafl nach dem Auftreten eines Fehlers kontrolliert wer-
den muf}, welchen Teil der SQL-Transaktion der Fehler betrifft. Ist nur die in
diesem Moment aktive Anfrage betroffen, so kann das vorgeschlagene Konzept
zum Einsatz kommen und nach dem Algorithmus zur Fehlerbehandlung verfah-
ren werden. Betrifft der Fehler auch frithere Anfragen der SQL-Transaktion, so
miifite die gesamte Transaktion abgebrochen werden.

Nun muf festgestellt werden, wie relevant der zweite Fall ist, bei dem die kom-
plette Transaktion abgebrochen werden muf}. Zwei Argumente zeigen, daf dieser
Fall nur selten eintreten kann.

Als erstes wird festgehalten, von welcher Bedeutung es ist, wenn ein Fehler friihe-
re Anfragen betrifft. Soll das vorgeschlagene FPT-Modell verwendet werden, so
heifit das, daf} eine der fritheren Anfragen teilweise riickgangig gemacht werden
mufl und reproduziert, also erneut gestartet wird. Ein solcher Neustart einer
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schon beendeten Anfrage steht aber in Konflikt mit der Tatsache, dafl zwischen
den Anfragen einer SQL-Transaktion Benutzerinteraktion stattfinden kann. Bei
einer automatischen Reproduktion eines Teils einer SQL-Transaktion, der mehr
als die gerade laufende Anfrage umfafit, kann diese Benutzerinteraktion nicht
mit einkalkuliert werden. Die Reproduktion ist daher nicht méglich. Fine sol-
che Behandlung von Fehlern, die mehr als die aktive Anfrage betreffen, kommt
demnach nur fiir SQL-Transaktionen in Frage, die in einem Stapelbetrieb ohne
Benutzerinteraktion stattfinden.

Als zweites muf} betrachtet werden, welche Fehlerarten iiberhaupt schon beende-
te Anfragen einer SQL-Transaktion betreffen. Dabei stellt sich heraus, dafl von
den Transaktionsfehlern (siehe Abschnitt 5.7.2), die vom FPT-Modell unterstiitzt
werden, alle Komponentenfehler nur aktive Komponenten betreffen. Sowohl der
Ausfall als auch die Verklemmung zwischen Transaktionskomponenten betreffen
immer nur die gerade aktive Anfrage. Auch Datenfehler werden vorwiegend in der
aktuell aktiven Anfrage auftreten. Einzige Ausnahme ist der in Abschnitt 6.2.1.1
beschriebene Fall, in dem einer Transaktion zur Auflésung eines Sperrkonflikts
eine Sperre entzogen wird und daraufthin alle Subtransaktionen einen Datenfehler
erhalten, die Datenobjekte gelesen haben, die durch diese Sperre geschiitzt sind.
Findet zwischen den einzelnen Anfragen einer Transaktion Benutzerinteraktion
statt, so kann dieser Fall, wie oben beschrieben, vom FPT-Modell nicht behan-
delt werden. Findet keine Benutzerinteraktion statt, so hat die schon beendete
Anfrage mindestens eine schon sichtbare Ausgabe produziert oder permanente
Daten der Datenbank verdndert. In beiden Fallen kann das FPT-Modell nicht
eingesetzt werden, da es nur auf die Wiederverwendung von Zwischenergebnis-
sen ausgelegt ist, nicht aber auf Recovery permanenter Datenbankdaten oder
kontrolliertes Riicksetzen von Transaktionsteilen durch den Benutzer?.

Daraus ergibt sich, daf} alle Falle, in denen schon beendete Anfragen einer SQL-
Transaktion von Fehlern betroffen sind, von dem FPT-Modell nicht korrigiert
werden konnen. Bei solchen Fehlern mufi daher die komplette SQL-Transaktion
abgebrochen werden, was dem Verhalten der flachen Transaktionen entspricht.
Wie bereits beschrieben, ist allerdings in den meisten Fallen nur die aktuell ak-
tive Anfrage von Fehlern betroffen. Somit kann das vorgeschlagene FPT-Modell
eingesetzt werden.

6.4.2 Andernde Anfragen

Bei einer Betrachtung der Sprache SQL und ihrer Ubersetzung laBt sich fest-
stellen, dafl die Operatoren, die dndernde DMIL-Anfragen implementieren, wie

ZKontrolliertes Riicksetzen von Transaktionsteilen wird in einigen Implementierungen ge-
schachtelter Transaktionen unterstiitzt. Beispiel: Reisebuchungstransaktion.
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INSERT, UPDATE oder DELETE, immer direkt an der Wurzel des aus der Uber-
setzung entstandenen Operatorbaumes stehen miissen. Der komplette Rest des
Operatorbaumes entspricht einer SELEcT-Abfrage, die die von der Anderung be-
troffenen Tupel oder Werte bestimmt. Diese Operatoren werden in MIDAS nicht
parallelisiert, das heifit, es gibt in ihnen keine Intra-Operator-Parallelitdt. Dies
hat zur Folge, dafl jede parallelisierte, &ndernde Anfrage maximal einen solchen
Operator enthélt und dieser sich in der Subtransaktion befindet, die Wurzel des
Subtransaktionsbaumes ist.

Alle Mafinahmen des FPT-Modells kénnen nur so lange greifen, als keine Daten
die Wurzelsubtransaktion erreicht haben, die den andernden Operator enthélt.
Sobald dieser Operator Anderungen an Datenbankdaten vornimmt, kénnen nur
noch die normalen Mafinahmen der Recovery greifen, wie die Sicherung der Anfra-
geatomaritat (siehe Abschnitt 5.3.3), wodurch die gesamte Anfrage zuriickgesetzt
wird. Das vorgeschlagene FPT-Modell sieht fiir Anderungen an permanenten Da-
tenbankdaten keine Konzepte vor, es ist allein auf die Wiederverwendung von
Zwischenergebnissen ausgelegt.

Bei allen dandernden Anfragen, bei denen der SeLEcT-Anteil der Anfrage grof
ist, verspricht der Einsatz des Konzepts trotzdem lohnend zu sein. Insbesondere
dann, wenn dieser Anteil blockierend ist, d. h. erst alle zur Anderung vorgesehenen
Tupel bestimmt und danach die Anderungen vollzogen werden (deferred upda-
te). Enthéalt eine Anfrage keine blockierenden Operatoren und alle Anderungen
werden sofort vollzogen (update on the fly), wird das Konzept im Fehlerfall keine
Vorteile bringen kénnen. Es entstehen dadurch allerdings auch keine Nachteile.

6.5 Leistungsanalysen

6.5.1 Implementierung

Die Implementierung des FPT-Modells in MIDAS konnte nicht vollstandig durch-
gefithrt werden. Es war einfach, den Algorithmus zur Bestimmung der neu zu
startenden Subtransaktionen zu realisieren. Die Durchfiihrung des Abbruchs und
Neustarts von Subtransaktionen erwies sich aber als sehr schwer durchfithrbar

[Driigh 99].

Der Grund hierfiir ist die Art der Implementierung der Kommunikationssegmen-
te [Brandmayer 97|, die sehr komplexe Verwaltungsstrukturen aufweisen. Um fiir
eine fehlerhafte Subtransaktion eine neue Subtransaktion in den Subtransakti-
onsbaum einzufiigen, beziehungsweise eine bereits laufende Subtransaktion neu
zu starten (Reproduktion), miiften alle Kommunikationsverbindungen der alten
Subtransaktion aus dem Subtransaktionsbaum gelést und neu gestartet, oder
durch neue Kommunikationsverbindungen ersetzt werden. Dies war allerdings
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bei den jetzigen Verwaltungsmechanismen der Kommunikationssegmente nicht
durchfiihrbar. Es ist weder das asynchrone Abbrechen der Kommunikationsver-
bindungen moglich, das bei der Reproduktion eines Kommunikationssegments
notwendig wére, noch kann an ein Kommunikationssegment ein neuer Produzent
angehéngt werden, falls die bisher in das Kommunikationssegment schreibende
Subtransaktion reproduziert wird. In beiden Fallen bleiben viele Ressourcen des
Systems belegt, wodurch Verklemmungen in der Pufferverwaltung entstehen.

Die Kommunikationssegmente unterstiitzen diese Mechanismen zum Abbruch in
keiner Weise, da sie nicht fiir derartige Eingriffe ausgelegt wurden. Zum Zeit-
punkt des Entwurfs der Kommunikationssegmente waren solche Anforderungen
noch nicht absehbar. Fine Anpassung der Kommunikationssegmente wiirde eine
Neuimplementierung notwendig machen, was zu aufwendig ist.

Allerdings sind auch ohne die vollstandige Implementierung Aussagen iiber den
Einsatz des FPT-Modells in einem realen System méglich. Dies wird an einem
Fallbeispiel im folgenden Abschnitt vorgefiihrt.

6.5.2 Fallbeispiel

Dieser Abschnitt zeigt ein Fallbeispiel, an dem sich Aussagen iiber den Einsatz
des FPT-Modells in einem realen System treffen lassen.

Dazu wurden parallelisierte Anfragen ausgefithrt und fiir den so erzeugten feh-
lerfreien Ablauf die Laufzeiten sowie das entstandene Nachrichtenvolumen in den
Systemkomponenten bestimmt. Daraus 1at sich ermitteln, wie die Ausfithrung
der Anfragen im Fehlerfall ablaufen wiirde.

Der bei der Parallelisierung der Anfrage entstehende parallele Subtransaktions-
baum ist in Abbildung 6.13 dargestellt. In den einzelnen Subtransaktionen sind
kurz die wichtigsten Operatoren vermerkt, die darin ausgefithrt werden.

Die Anfrage wurde auf dem 4-Rechnersystem mit einer 168 MByte grofien
TPC-D-Datenbank ausgefiithrt (siehe Anhang C und Anhang D). Die Laufzeit
betrug 98 Sekunden. Abbildung 6.14 stellt den zeitlichen Verlauf des Verhaltens
der Subtransaktionen und Kommunikationssegmente wéhrend der Laufzeit dar.
Die Skalierung der Achse erfolgt in Prozent der Gesamtlaufzeit der Anfrage bei
fehlerloser Ausfithrung. Im folgenden Text werden alle Zeitpunkte des zeitlichen
Verlaufs auf die Gesamtlaufzeit der Anfrage bei fehlerloser Ausfithrung bezogen.
“Zeitpunkt 30” entspricht demnach dem Zeitpunkt nach Versteichen von 30 %
der Gesamtlaufzeit.

Die Subtransaktionen A und A’ werden in einer Ausfiihrungseinheit ausgefiihrt
und sind als Wurzelknoten wéhrend der gesamten Laufzeit aktiv (Zeitpunkte 0
— 100). Zwischen ihnen befindet sich das Kommunikationssegment KS 1, das in
Form einer lokalen Partition vorliegt (siehe Abschnitt 3.4). Als lokale Partiti-
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Abbildung 6.13: Subtransaktionsbaum der TPC-D-Anfrage 9

on ist es immer unvollstandig. Die Subtransaktionen B, €' und D fiithren die
Hauptteile der Berechnung durch (Zeitpunkte 0 — 70). Die von ihnen erzeugten
Zwischenergebnisse, mit einer Groéfle von jeweils ca. 2 MByte, werden iiber die
Kommunikationssegmente KS 2 bis KS 4 zu A transferiert. A’ verrichtet dieselbe
Aufgabe wie B, C' und D, braucht dafiir aber langer (bis ca. 96), da es sich mit
A im selben Prozef befindet. Die Subtransaktionen £ und F' sind nur sehr kurz
aktiv (bis zum Zeitpunkt 8). Thre Ausgaben sind klein (25 und 49 KByte) und
werden von mehreren Transaktionen (A" — D) gelesen. Deshalb bleiben sie bis
zum Ende der Transaktion vollstdndig erhalten.

Die Arbeitsweise und Effizienz des FPT-Modells wird nun an folgenden Beispielen
moglicher Fehlerszenarien verdeutlicht:

e Keine Vorkehrungen — Fehler bei Zeitpunkt 30 in A oder A’, KS 2 —
KS 4 sind unvollstandig:

Dies ist der ungiinstigste Fall. Es miissen A und A’ reproduziert werden,
da sie direkt vom Fehler betroffen sind. Zusatzlich werden B, C' und D re-
produziert (Bereitstellung von Eingabedaten). Damit ist bis auf die kleinen
Subtransaktionen F und F' die gesamte Transaktion betroffen. Der grofite
Teil der bis zum Fehlerzeitpunkt verrichteten Arbeit ist verloren gegangen.
Das FPT-Modell kann nicht gewinnbringend eingesetzt werden.
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Abbildung 6.14: Laufzeitverhalten der TPC-D-Anfrage 9

e Potentielle Vollstindigkeit — Fehler bei Zeitpunkt 30 in A oder A’
KS 2 — K5 4 werden vollsténdig oder potentiell vollsténdig gehalten:

Werden die Kommunikationssegmente KS 2 bis KS 4 so konfiguriert, daf} sie
wahrend der Laufzeit nie unvollstandig werden, kann sich der Fehler nicht
nach unten ausbreiten. Der Fehler bleibt auf A beschrénkt. Abbildung 6.15

veranschaulicht diese Situation.

Nach dem Auftreten des Fehlers bei Zeitpunkt 30 werden A und A’ repro-
duziert. Eine Reproduktion der Subtransaktionen B, ' und D ist nicht
notwendig, da die Kommunikationssegmente KS 2 bis KS 4 zu diesem Zeit-
punkt potentiell vollstandig sind und so die Eingabedaten fiir A bereitstel-
len kénnen. Die Subtransaktionen B, C' und D sind, wie im fehlerlosen Fall,
zum Zeitpunkt 70 beendet. A benétigt nach dem Neustart bei Zeitpunkt 30
wieder seine urspriingliche Laufzeit, so daf3 die gesamte Transaktion zum
Zeitpunkt 130 endet.

Bei Abbruch der kompletten Transaktion beim Auftreten des Fehlers und
dem anschliefenden Neustart wére die Transaktion ebenfalls zu diesem Zeit-
punkt beendet gewesen. Fs kann demnach kein Laufzeitgewinn erzielt wer-
den. Allerdings kann etwa 80 % der vor dem Auftreten des Fehlers ver-
richteten Arbeit wiederverwendet werden, da nur A und A’ reproduziert
werden miissen. Durch diese Ersparnis kann das System entsprechend ent-
lastet werden.

Dieser Gewinn im Fehlerfall wurde durch die entsprechende Konfiguration
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Abbildung 6.15: TPC-D-Anfrage 9 — Potentielle Vollstandigkeit

der Kommunikationssegmente erzielt. Die Kosten dieser Mafinahme betra-
gen bei dieser Anfrage 12 Sekunden. Wird also diese Sicherheitsvorkehrung
bei Beginn der Anfrage gewahlt, so verldngert sich die Laufzeit der Anfrage
im fehlerlosen Fall um etwa 12 %.

e Kompensierende Kommunikationssegmente — Fehler bei Zeit-
punkt 30 in B:

Sind kompensierende Kommunikationssegmente implementiert, wird die
Fehlerausbreitung in Richtung Wurzel verhindert. Der Fehler bleibt auf B
beschrankt. Abbildung 6.16 veranschaulicht diese Situation.

Nach dem Auftreten des Fehlers zum Zeitpunkt 30 wird B reproduziert. Ei-
ne Reproduktion der Subtransaktionen £ und F'ist nicht notwendig, da die
Kommunikationssegmente KS 5 und KS 6 zu diesem Zeitpunkt vollstandig
sind und so die Eingabedaten fiir B bereitstellen kénnen. A mufl eben-
falls nicht reproduziert werden, da das kompensierende Kommunikations-
segment KS 2 die Reproduktion von B vor A verbergen kann. Somit tritt
keine Storung des Informationsflusses auf.

Das Ende der Subtransaktion B, und somit das FEintreffen der letzten Daten
von B nach A, wird durch die Reproduktion etwa auf den Zeitpunkt 98
verschoben. Da A seine Arbeit etwa 4 Einheiten nach Eintreffen der letzten

Daten beenden kann, endet A und damit die gesamte Transaktion zum
Zeitpunkt 102.

Trotz des Auftretens eines Fehlers ist die Laufzeit der Anfrage nur unwe-
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Abbildung 6.16: TPC-D-Anfrage 9 — Kompensierende Datenfliisse

sentlich verlangert worden. Ebenso wie im vorherigen Fall konnten 80 %
der vor dem Fehler verrichteten Arbeit wiederverwendet werden. Die Ar-
beit von Subtransaktion B, die wiederholt werden muf}, kann wahrend der
Ausfithrung von A von einem der freien Prozessoren durchgefithrt werden.

Kompensierende Kommunikationssegmente verursachen keine zusatzlichen
Kosten zur Laufzeit und sind einfach zu implementieren (siehe Ab-

schnitt 6.3.5.1).

Diese Fallbeispiele zeigen, wie grofl der Gewinn im Fehlerfall bei Einsatz des FPT-

Modells sein kann. Die Gewinne resultieren im wesentlichen aus dem Vorhanden-

sein vollstdndiger oder potentiell vollstdndiger sowie kompensierender Kommuni-

kationssegmente. Kompensierende Kommunikationssegmente verursachen keinen
Mehraufwand zur Laufzeit. Vollstandige oder potentiell vollstédndige Kommuni-

kationssegmente erzeugen ebenfalls keine Zusatzkosten, wenn sie ohnehin schon
eingesetzt werden (KS 5 und KS 6, vom Parallelisierer bestimmt). Ansonsten
entstehen Zusatzkosten, deren Hohe von der Grofle des Datenstroms abhingt,

der das Kommunikationssegment durchlduft. In diesem Fall ist abzuwéagen, ab
welcher Hohe der Kosten die Sicherheitsmafinahme zu aufwendig wird.
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6.6 Zusammenfassung

Die Abbildung des FPT-Modells zur Fehlerbehandlung auf das Ausfiithrungsmo-
dell von MIDAS 148t sich ohne Schwierigkeiten durchfithren. Dies liegt nicht zu-
letzt daran, daf} die Entwicklung des FPT-Modells eng an den Anforderungen
eines stark auf Parallelausfithrung ausgerichteten Systems wie MIDAS orientiert
ist.

Das FPT-Modell profitiert im wesentlichen von der Wiederverwendung von Zwi-
schenergebnissen. Es kann ohne zusatzliche Mafinahmen wahrend des normalen
Ablaufs der Anfragen eingesetzt werden. Dadurch entsteht auch keine Beeinflus-
sung der Laufzeit der Anfragen. Beim Auftreten eines Fehlers sind dann aber
unter Umstédnden nur wenige Zwischenergebnisse vorhanden, und ein grofier Teil
der letzten Anfrage mufl wiederholt werden. Dies ist aber immer noch giinstiger,
als die komplette Anfrage wiederholen zu miissen.

Andererseits kénnen auch wéhrend des Ablaufs der Anfragen schon vorsorgliche
Mafinahmen fiir den Fehlerfall getroffen werden, indem gezielt Zwischenergebnisse
aufbewahrt werden. Im Fehlerfall miissen dann nur noch kleine Teile der Anfrage
wiederholt werden. Dafiir kann sich die normale Anfrageausfithrung wegen des
zusitzlichen Speicherbedarfs im Arbeitspeicher oder wegen des Auslagerns der
Zwischenergebnisse verlangsamen.

Als Stellen, an denen solche Zwischenergebnisse aufbewahrt werden sollen, bieten
sich Kommunikationskanéle an, deren Datenmengen klein sind. Die Erzeugung
kleiner Zwischenergebnisse ist aber gleichzeitig auch ein Ziel der Parallelisierung,
da dort eine potentiell teure Uberschreitung von ProzeBgrenzen stattfindet. So-
mit unterstiitzen sich beide Konzepte. Auflerdem kann gezielt oberhalb teurer
Teilbaume gesichert werden. Es existieren zudem Kommunikationskanéle, die aus
Griinden der Parallelisierung sicherlich vollstandig gehalten werden. Diese sind
demnach kostenlos fiir die Fehlerbehandlung zu erhalten. Durch gute Auswahl
der fiir die Wiederverwendung ausgewéhlten Stellen sollte der Normalfall nur
sehr wenig belastet sein.

Wichtigist, dafl das FPT-Modell nicht auf die Sicherung von Zwischenergebnissen
angewiesen ist und damit nur nach Kostenaspekten entscheiden kann, wann eine
solche Sicherung vorzunehmen ist.

Wieviele vorsorgliche Sicherungen von Zwischenergebnissen eingesetzt werden,
hangt sicherlich von den Anforderungen an das System beziiglich der Fehlertole-
ranz ab. Fiir genaue Strategien, wann vorsorgliche Sicherungen von Zwischener-
gebnissen stattzufinden haben, miifite ein Kostenmodell entworfen werden, durch
das beim Anlegen der Kommunikationskanéle entsprechende Mafinahmen ergrif-
fen werden kénnen. Dazu sind aber umfangreichere Studien an einer konkreten
Implementierung notwendig.
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Weiterhin ist unbedingt zu empfehlen, kompensierende Datenfliisse zu implemen-
tieren, was leicht zu bewerkstelligen ist, keine Laufzeitnachteile bringt, dafiir aber
die Fehlerausbreitung sehr stark einschrankt.

Durch Analysen realer Anfragen wurde die Leistungsfahigkeit des FPT-Modells
im Fehlerfall bestatigt.

Insgesamt 1&Bt sich sagen, dafl die Realisierung des FPT-Modells zur Fehlerbe-
handlung in MIDAS innerhalb der Aktivitdtskontrolle gewinnbringend ist.

Als Einsatzgebiet des FPT-Modells kénnen insbesondere Anwendungen mit
groflen, lesenden, lang laufenden Anfragen, wie Data Warehousing, Decision Sup-
port oder Systeme mit Anfragen dhnlich dem TPC-D-Benchmark gesehen wer-
den.



Kapitel 7

Zusammenfassung der Arbeit

7.1 Ergebnisse

Diese Arbeit konzentrierte sich auf die zwei Schwerpunkte Entwicklung und Eva-
luierung des relationalen, parallelen Shared-Disk-Datenbanksystems MIDAS so-
wie den Entwurf des FPT-Modells, eines Modells zur Fehlerbehandlung in paral-

lelen Transaktionen.

7.1.1 Der Datenbankprototyp MIDAS

Die Entwicklung des parallelen Datenbanksystems MIDAS aus dem sequentiellen
Datenbanksystem TransBase konnte erfolgreich vollzogen werden. Es wurde eine
Systemarchitektur geschaffen, die sowohl Inter-Transaktionsparallelitdt als auch
Intra-Transaktionsparallelitat ermoglicht. Intra-Transaktionsparallelitét kann da-
bei sogar bis hin zur Intra-Operator-Parallelitdt ausgenutzt werden.

Bei der Implementierung des Prototyps konnten sehr grofie Teile von TransBase
fast unverdndert iibernommen werden. Durch diesen evolutionidren Entwicklungs-
ansatz stand sehr schnell und mit verringertem Arbeitsaufwand ein funktionsfahi-
ger Prototyp zur Verfiigung, bei dem grofie Subsysteme von vornherein stabil und
ausgereift waren.

Im Laufe der Entwicklung von MIDAS konnten unter anderem eine verteilte Puf-
ferverwaltung mit in Subseiten unterteilten Seiten (vorgeschlagen in [Listl 96]),
ein On-Request-Invalidierungsverfahren mit zugehoriger Sperrverwaltung (vor-
geschlagen in [Bozas 98]), Operatoren zur Kommunikation paralleler Prozesse,
die PVM-Nachrichtenbibliothek sowie ein neuer Optimierer, Parallelisierer und
Scheduler [Nippl 00] und benutzerdefinierte Tabellenoperatoren [Jaedicke 99] er-
folgreich in die Systemarchitektur integriert werden.

191
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Durch die leichte Portierbarkeit der Anwendungen von TransBase auf
MIDAS standen mit dem Bibliothekssystem OMNIS und einigen Benchmark-

Programmen schnell geeignete Anwendungen zur Lastgenerierung zur Verfiigung.

Die Implementierung von MIDAS zeigte, wie iiber geeignete interne Synchronisa-
tionsverfahren eine effiziente Ausfithrung der Auftrage mit hohem Parallelitats-
grad gewihrleistet werden kann.

Systeminterne Kommunikationskosten stellten sich in vielen Fallen als der lei-
stungsbegrenzende Systemfaktor heraus. MIDAS als paralleles Shared-Disk-
Datenbanksystem verursacht ein hohes Nachrichtenaufkommen mit vielen kleinen
Kontrollnachrichten und grofien Seitennachrichten. Bei steigender Last wurde die
teure Kommunikation schnell zum Engpafl im System.

Geeignete Verfahren, um dieses Problem zu umgehen, sind eine effizientere Im-
plementierung der Kommunikation im System (wodurch aber nur ein konstan-
ter Faktor gewonnen werden kann), die Vermeidung von Kommunikation durch
eine geeignete Systemarchitektur (Architekturumstellung), die Wahl von Algo-
rithmen der Pufferverwaltung mit niedriger Nachrichtenanzahl (beispielsweise
On-Request-Invalidierung) sowie andere Verfahren, die in einer geringeren Zahl
versendeter Nachrichten resultieren (beispielsweise lokalitédtsbasiertes Transakti-
onsrouting).

Zudem stellte es sich als notwendig heraus, Daten im parallelen Datenbanksystem
MIDAS auf mehrere Festplatten zu verteilen, um diese nicht zu schnell zum Lei-
stungsengpall werden zu lassen. Dadurch néaherte sich die Architektur einem “ech-
ten” Shared-Disk-System an. Die aktuelle Hardwarekonfiguration mit dem ver-
wendeten Fast-Ethernet, das aufler durch Systemnachrichten auch noch durch
NFS-Zugriffe belastet wird, und Betriebssystemcaches, die das Verhalten des Da-
tenbankcaches negativ beeinflussen, stellen zusétzliche Probleme bei der Ein- und

Ausgabe dar.

In dieser Arbeit wurden umfangreiche Leistungsanalysen des Systems vorgestellt,
die den erfolgreichen und effizienten Ubergang von TransBase zu MIDAS doku-
mentieren. TransBase besitzt bei nur einer aktiven Transaktion leichte Effizienz-
vorteile, die durch den in MIDAS zusétzlich betriebenen Mehraufwand fiir die
Parallelisierung sowie die verwendeten komplexeren, verteilten Algorithmen ent-
stehen. Bei steigendem Parallelitatsgrad kann MIDAS diesen Nachteil gegeniiber
TransBase aber schnell wieder ausgleichen, da es stark auf die Parallelverarbei-
tung ausgerichtet arbeitet.

Das System zeigt gute Skalierungseigenschaften. In einer Mehrrechnerkonfigu-
ration kann bei einer Verdoppelung der Systemgrofie zwischen 75 % und 95 %
Skalierbarkeit unter Inter-Transaktionsparallelitét erreicht werden. Auch Intra-
Transaktionsparallelitat wird gut unterstiitzt. Bei Messungen mit Intra-Transak-
tionsparallelitdt konnen sogar superlineare Speedups entstehen.
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Weitere Analysen zu E/A-Granulaten und maximalen Parallelitatsgraden zeigten
die Grenzen des Systems auf. Dabei wurde das beste Systemverhalten bei zwei
bis drei parallelen Anfragen pro Rechner und bei einer Seitengréfie von 32 KByte
beobachtet.

Insgesamt bestédtigen die vorgestellten Leistungsanalysen die erfolgreiche Imple-
mentierung von MIDAS.

7.1.2 Das FPT-Modell

Im zweiten Teil der Arbeit wurde das FPT-Modell vorgestellt, ein Modell zur
Fehlerbehandlung in parallelen Transaktionen. Es basiert auf der Unterteilung
von Transaktionen in Subtransaktionen und erlaubt nach dem Auftreten eines
Fehlers die Kontrolle iiber einzelne, an einer Transaktion beteiligte Komponenten.

Transaktionsfehler in einer der Komponenten verursachen nicht mehr zwangs-
laufig den Abbruch der kompletten Transaktion. Vielmehr bietet das FPT-Modell
die Moglichkeit, grofle, schon berechnete Teile der Transaktion nach einem Neu-
start wiederzuverwenden und somit deutlich an Effizienz zu gewinnen. Im Idealfall
ist nur die den Fehler verursachende Komponente selbst zu reproduzieren, alle
iibrigen Komponenten kénnen wiederverwendet werden.

Das FPT-Modell profitiert im wesentlichen von der Wiederverwendung von Zwi-
schenergebnissen und der Implementierung kompensierender Kommunikations-
kanéle. Es kann ohne zusdtzliche Mafinahmen wahrend des normalen Ablaufs
der Anfragen eingesetzt werden. Dadurch entsteht auch keine Beeinflussung der
Laufzeit der Anfragen.

Um die Effizienz des FPT-Modells im Fehlerfall noch steigern zu kénnen, wer-
den ausgewéahlte Zwischenergebnisse zur Laufzeit vollstdndig gehalten. Dadurch
entsteht zwar eine Beeintréachtigung der Laufzeit, aber es kénnen beim Wieder-
aufsetzen einer Transaktion nach einem Fehler noch gréfiere Teile der Transaktion
wiederverwendet werden. Durch eine gute Auswahl der fiir die Wiederverwendung
ausgewdhlten Stellen sollte der Normalfall, in dem kein Fehler auftritt, nur sehr
wenig belastet sein.

Wichtigist, dafl das FPT-Modell nicht auf die Sicherung von Zwischenergebnissen
angewiesen ist und damit nur nach Kostenaspekten entscheiden kann, in welchen
Fillen eine solche Sicherung vorzunehmen ist.

Zusétzlich zu dem FPT-Modell wurde ein Algorithmus entworfen, der die vom
Modell vorgegebenen Spezifikationen erfiillt und eine Anleitung gibt, wie die kor-
rekte Fehlerbehandlung konkret durchzufiihren ist.

Abschlielend wurde gezeigt, wie das FPT-Modell auf ein System wie MIDAS
abgebildet und dort integriert werden kann. Die Abbildung des FPT-Modells zur
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Fehlerbehandlung auf das Ausfithrungsmodell von MIDAS 148t sich ohne Schwie-
rigkeiten durchfithren. Durch Analysen realer Anfragen wurde die Leistungsfahig-

keit des FPT-Modells im Fehlerfall bestatigt.

Insgesamt zeigte sich, dafl zur Fehlerbehandlung in einem parallelen Datenbank-
system wie MIDAS ein Modell wie das FPT-Modell gewinnbringend eingesetzt
werden kann.

7.2 Ausblick

Eine zukiinftige Weiterentwicklung des MIDAS-Systems ist wiinschenswert. Aus
den Ergebnissen dieser Arbeit zeigt sich, daf fiir die Gestaltung des Laufzeit-
systems keine vollstdndig neuen Konzepte mehr entworfen werden miissen. Es
stehen im wesentlichen Optimierungen an. So kénnte zum einen das Laufzeit-
system {iber Threads realisiert werden, zum anderen mufl die Kommunikation
im System weiter reduziert und verbilligt werden. Ansatze dazu wurden mit der
Architekturumstellung, dem On-Request-Invalidierungsverfahren und dem loka-
litdtsbasierten Transaktionsrouting schon vollzogen.

Indem NFS durch ein geeigneteres System ersetzt wird, sollten die Kohérenz-
probleme beseitigt werden, die NFS im System erzeugt. Uber eine geeignete
Netzhardware und eine effizienter implementierte Kommunikation kénnte zusatz-
lich dafiir gesorgt werden, dafl Cachetreffer in entfernten Caches wieder billiger
als Festplattenzugriffe sind. Um einem “echten” Shared-Disk-System naherzu-
kommen, miifiten zusdtzlich die Festplatten direkt an alle Rechner des Systems
angeschlossen werden, um so ebenfalls das Netzwerk zu entlasten und einen
gleichférmigen Zugriff aller Rechner auf die Festplatten zu erméglichen.

Zur weiteren Analyse von MIDAS sollten Skalierungsmessungen mit grofleren
Systemkonfigurationen durchgefithrt werden.

Fiir eine abschlieBende Bewertung des FPT-Modells wire es wiinschenswert, die-
ses in einer kompletten Implementierung zu realisieren. Beim anschlielenden Ein-
satz des FPT-Modells wird die Frage zu klaren sein, welche Zwischenergebnisse
praventiv vollstindig gehalten werden sollen. Hierzu muf} ein Kostenmodell er-
stellt werden, an Hand dessen die Entscheidung getroffen werden kann, ob ei-
ne vorsorgliche Sicherung von Zwischenergebnissen vielversprechend ist, oder ob
durch die Sicherung der normale Ablauf zu sehr beeintrachtigt wird.



Anhang A

Rechnerkonfigurationen

Folgende Hardwarekonfigurationen wurden bei den in dieser Arbeit prasentierten
Leistungsmessungen verwendet:

Mehrprozessorsystem:

Sunbayer57

e SUN SPARCstation 20
o 4 Prozessoren SPARC 20, 100 MHz
e 128 MByte Arbeitsspeicher

o 4 lokale 4 GByte Fast-Wide-SCSI Festplatten fiir Datenbanken, eine
lokale 2 GB Festplatte fiir Zwischenergebnisse und System

Verteiltes Mehrrechnersystem:

mit den vier identisch ausgestatteten Rechnern
Sunbayer51, Sunbayer60, Sunbayer61, Sunbayer62
e SUN Ultra 1
e | Prozessor Ultral, 143 MHz
e 128 MByte Arbeitsspeicher

o cine lokale 4 GByte Festplatte fiir Datenbanken, eine lokale 2 GByte
Festplatte fiir Zwischenergebnisse und System

e verbunden iiber 100 Mbit/s Fast-Ethernet-Switch
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Anhang B

TPC Benchmarks

Die in dieser Arbeit durchgefiithrten Leistungsmessungen verwenden alle Anfragen
und Datenbanken, die an den TPC-Benchmarks ausgerichtet sind [Gray 93].

B.1 TPC-A — TPC Benchmark A

Der TPC Benchmark A [Gray 93] ist ein reiner OLTP-Benchmark, mit einer
sehr kurz laufenden Transaktion. Zur Erzeugung der Last wird bei TPC-A eine
einfache, update-intensive Transaktion benutzt.

Der Benchmark simuliert eine hypothetische Bank! mit mehreren Zweigstellen.
Jede Zweigstelle hat mehrere Bankschalter. Die Bank hat mehrere Kunden, jeder
mit eigenem Konto. In der Datenbank werden die Kontostdnde jeder Einheit
(Bank, Zweigstelle, Konto) und die abgewickelten Transaktionen gespeichert.

Die verwendete TPC—A-Transaktion fithrt die Aktionen durch, die bei Einzahlung
oder Abhebung durch einen Kunden an einem Bankschalter notwendig sind.

Es handelt sich um eine einfache Transaktion, die den Kontostand des Kunden,
der Zweistelle und der Bank verindert und diese Anderung iiber das Einfiigen
eines Tupels in einer weiteren Relation protokolliert. Die Auswahl des zu bear-
beitenden Kontos ist zuféllig. Folglich wird bei einer geniigend groflen Datenbank
sehr haufig der Datenbankcache verfehlt. Dadurch werden E/A-Operationen not-
wendig.

Die TPC-A-Transaktion greift dabei jeweils auf ein zufélliges Tupel einer grofien
und zweier kleiner Relationen zu. Die beiden kleinen Relationen Bank und Zweig-

! Urspriinglich wurden die Parameter des DebitCredit-Benchmarks, aus dem TPC-A hervor-
ging, so gewahlt, daB sie in etwa den tatsichlichen Werten der kalifornischen Bank of America
Anfang der 70er Jahre entsprachen.
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stelle werden sich nach wenigen Transaktionen vollstdndig im Datenbankcache
befinden. Die Konto-Relation account wurde bei den meisten Messungen mit
210 MByte (siehe Anhang C) so grof} gewéhlt, daf sie weder in den Cache des
Betriebssystems noch in den Datenbankcache pafit.

B.2 TPC-C — TPC Benchmark C

Der TPC Benchmark C unterscheidet sich vom TPC Benchmark A vor allem
durch mehrere, teilweise komplexe Transaktionen und ein komplexeres Daten-

bankmodell.

In Bild B.1 wird die logische Struktur der Datenbank dargestellt. Es wird ein Ver-
sandhaus (company) simuliert, das mehrere Zweigstellen (warehouses) betreibt.

Jede Zweigstelle betreut zehn Geschéftsbezirke (districts) mit jeweils 3.000 Kun-
den. Das Versandhaus vertreibt 100.000 Artikel (items). Es wird davon ausge-
gangen, dafl nicht alle Artikel immer auf Lager sind, deshalb werden 10 % der
Bestellungen teilweise aus anderen Zweigstellen geliefert.

Versandhaus
ooo
doo|o g
Zweigstelle 1 /\ Zweigstelle N
- O
CO0—— OO0 —=——
l:lml:l ”_H ............................ l:lmlil ”_H
[ Bezirk 1] [Bezirsz ............ Bezirk 10

Abbildung B.1: Logische Struktur der TPC-C Datenbank

w

000

Der Angestellte kann im Bestellsystem des Versandhauses zwischen fiinf vorgege-
benen Transaktionen wihlen, die Teile der Abwicklung einer Bestellung darstel-
len. Die Héaufigkeit der Transaktionen ist prozentual vorgegeben.
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Die fiinf Transaktionen in der Haufigkeit ihres Auftretens sind:

1. Die New-Order Transaktion
Hierbei wird eine Bestellung mit gegebenenfalls mehreren Positionen aufge-
nommen. Es handelt sich um eine Schreib- und Lese-Transaktion mittlerer
Komplexitét, die sehr haufig (ca. 44 %) ausgefithrt wird.

2. Die Payment Transaktion
Die Bezahlung einer Bestellung erfolgt durch Update des Kontostandes des
Kunden, der Zweigstelle und des Geschéaftsbezirks. Auch diese Schreib- und
Lese-Transaktion wird sehr haufig ausgefithrt (mindestens 44 %), sie ist
jedoch von geringerer Komplexitét.

3. Die Order-Status Transaktion
Mit dieser Transaktion kann der Status der aktuellsten Bestellung eines
Kunden abgefragt werden. Es werden nur lesende Anfragen verwendet. Die-
se Transaktion ist von mittlerer Komplexitiat und wird in mindestens 4 %
der Fille ausgewahlt.

4. Die Delivery Transaktion
Diese Transaktion vollzieht die Auslieferung von Bestellungen. Bearbeitet
werden jeweils 10 Bestellungen innerhalb einer oder mehrerer Transaktio-
nen. Es handelt sich um eine Schreib- und Lese-Transaktion mittlerer Kom-
plexitat, die selten (mindestens 4 %) ausgefithrt wird.

5. Die Stock-Level Transaktion
Damit wird die Anzahl von Artikeln, deren Bestand unter eine angegebene
Schwelle gesunken ist, abgefragt. Die Stock-Level-Transaktion reprasentiert
eine komplexe Anfrage, die selten (mindestens 4 %) ausgefithrt wird. Im
wesentlichen erfolgt hierbei ein sequentieller Relationen-Scan {iber eine sehr
grofle Relation.

Mit diesen Transaktionen werden Transaktionsmixe gebildet, die in zufalliger
Reihenfolge abgearbeitet werden. In Tabelle B.1 wird die Verteilung eines solchen
Mixes mit 23 Transaktionen gezeigt.

Das Datenmodell beinhaltet 9 verschiedene Relationen: die Zweigstellen warehou-
ses, die Verkaufsbezirke districts, die Kunden customers, die Produkte items, den
Lagerbestand stock, die Kaufauftrage order (insgesamt drei verschiedene Relatio-
nen) und Information iiber frither getatigte Transaktionen history. Die Skalierung
des Benchmarks erfolgt iiber die Verdanderung der Anzahl der Zweigstellen. Pro
Zweigstelle fallen etwa 120 MByte an Daten an.

Die warehouse- und district-Relation sind klein. Alle Transaktionstypen des Bench-
marks greifen auf diese Relationen zu. Sie sind also die “hot spots” der Daten-
bank. Auf beiden Relationen wird sowohl lesend als auch schreibend zugegriffen.
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Transaktion | Anzahl Transaktionen
New-Order 10
Payment 10
Order-Status 1
Delivery 1
Stock-Level 1

Tabelle B.1: Transaktionsmix TPC-Benchmark C

Im Gegensatz dazu sind die stock- und customer-Relationen grof (ca. 70 % der
Datenbank). Daher ist die Wahrscheinlichkeit von Cachetreffern bei diesen Tabel-
len gering. Es gibt drei verschiedene order-Relationen und eine history-Relation.
Ihre Grofle wachst mit der Zeit, wenn neue Tupel sequentiell angehéngt werden.
Die item-Relation ist klein und von konstanter Grofie (ca. 3 % der Datenbank).
Auf sie wird nur lesend zugegriffen.
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B.3 TPC-D — TPC Benchmark D

Der TPC-D Benchmark wurde eingerichtet, um die fiir Data Warehousing und
Decision Support relevanten Fahigkeiten iiber eine Reihe von geschéftsorientier-
ten Abfragen zu testen.

Es unterscheidet sich von fritheren TPC Benchmarks, die vor allem die Perfor-
manz von Transaktionen kleinerer Kunden bewertete, durch umfangreiche und

komplexe Anfragen auf sehr grofle Relationen. Das TPC-D-Modell besitzt 17
komplexe Anfragen.

Abbildung B.2 zeigt das Schema der TPC-D-Datenbank, mit dem Skalierungs-
faktor SF.

Part \ / Order
S A

F*lSOOK‘

SF *200 K PartSupp > Lineltem
SF * 800 K SF * 6000 K
Supplier Customer
SF*10K \ Nation / SF * 150 K
o5 A
Region
5

Abbildung B.2: Schema der TPC-D Datenbank
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Anhang C

Datenbanken

Datenbank Relation | Tupel Grofle
TPC-A (1 tps) | branch 1| 32 KByte
teller 10 | 32 KByte
account 100000 | 10 MByte
gesamt 10 MByte

Datenbank Relation | Tupel Grofle
TPC-A (20 tps) | branch 20 | 32 KByte
teller 200 | 64 KByte
account | 2000000 | 215 MByte
gesamt 215 MByte

Tabelle C.1: TPC-A-Datenbanken
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Datenbank Relation | Tupel Grofle
TPC-C (3 warehouses) | warehouse 3| 32 KByte
districts 30 | 32 KByte

new-order | 27000 1 MByte
order 90000 8 MByte
items 100000 | 14 MByte
customers | 90000 | 85 MByte
order-line | 900000 | 115 MByte
stock 300000 | 140 MByte
gesamt 365 MByte

Tabelle C.2: TPC-C-Datenbank

Datenbank Relation | Tupel Grofle
TPC-D region 51 65 KByte
nation 25 | 65 KByte

supplier 1000 | 65 KByte
customer | 15000 4 MByte

part 20000 4 MByte
partsupp | 80000 | 13 MByte

order 150000 | 23 MByte
lineitem | 600000 | 120 MByte
gesamt 168 MByte

Tabelle C.3: TPC-D-Datenbank



Anhang D

Transaktionen

Die in dieser Arbeit bei Leistungsmessungen zur Lastgenerierung verwendeten
Transaktionen basieren auf den TPC-Spezifikationen [Gray 93].

Frithe Messungen wurden meist mit den TPC-A- und der TPC-C*t°-Trans-
aktionen durchgefiihrt, da die anderen Transaktionen erst spater implementiert
wurden.

Alle Versionen der TPC—C-Transaktionen sind nur lesend, da zum einen die
Sperrverwaltung noch nicht lange einsatzbereit ist, und zum anderen die Stock-
Level-Transaktion in einer schreibenden Version das gesamte System fiir Mehr-
benutzerbetrieb blockieren wiirde. Im originalen Benchmark ist vorgesehen, die-
se Transaktionen auf einer niedrigen Konsistenzebene auszufithren, um solche
Blockierungen zu vermeiden. Dies ist in MIDAS allerdings nicht méglich, da kei-
ne verschiedenen Konsistenzebenen implementiert sind.

Lesende Versionen von Transaktionen werden aus den Originaltransaktionen er-
zeugt, indem nur der SELECT-Anteil jeder schreibenden Anfrage ausgefithrt wird.

Bei den durchgefithrten Messungen wurden folgende Transaktionen verwendet:

o TPC-A:

Die Transaktion des TPC-A-Benchmarks greift schreibend auf jeweils ein
Tupel einer von zwei kleinen (ein bis zwei Seiten) und einer grofien (siehe
Anhang C) Relation zu. Sehr kurze Ausfithrungszeit.

o TPC-ARO:
Die nur lesende Version der TPC-A-Transaktion (read only).

o TPC-C:

Fin Mix aus allen fiinf Transaktionen des TPC—-C-Benchmarks in lesender
Version.
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e TPC-CNHF.

Ein 50:50-Mix aus den Transaktionen New-Order und Payment des
TPC-C-Benchmarks in lesender Version. Die OLTP-Version des TPC-C-

Benchmarks mit kurzer Ausfithrungszeit.

TPC-C%:

Nur die Stock-Level-Transaktion des TPC-C-Benchmarks. Eine sehr E/A-
intensive Transaktion, die nur einen Relationen-Scan einer groflen Relation
durchfiihrt. Ist nur fiir den Einbenutzerbetrieb bestimmt, da im Mehrbe-
nutzerbetrieb eine Synchronisation zwischen den Transaktionen stattfinden
kann, indem alle dieselbe Seite des Relationen-Scans lesen.

TPC-C5+9:

Ein 20:80-Mix der nur lesenden Transaktionen Stock-Level und Order-Status
des TPC-C-Benchmarks. Eine sehr E/A-intensiver Transaktionsmix. Dieser
Mix besitzt die gleiche Datenintensitét wie die TPC-C-Transaktion. 80 %
der Ausfithrungszeit wird von der Stock-Level-Transaktion benétigt. Durch
Einmischen von durchschnittlich vier Order-Status-Transaktionen zwischen

zwei Stock-Level-Transaktionen wird der Synchronisationseffekt vermieden,
der bei TPC-C®-Transaktion auftritt.

TPC-D Anfrage 9:

Eine komplexe Anfrage mit 6-Wege-Join ohne Beschréankung der beteiligten
Relationen (aufler part), Gruppierung und Sortierung. Alle Tabellen aufler
region und customer sind einbezogen.



Anhang E

Abkiirzungsverzeichnis

DB
DBMS
DBS
DDL
DML
E/A
FPT-Modell
LRU
MIDAS
MMK
MPI
NFS
OLTP
PDBMS
PQEP
PVM
QEP
RAID
SD

SN
SQL
TA

Datenbank

Datenbank Management System
Datenbanksystem

Data Definition Language

Data Modification Language

Ein- und Ausgabe

Modell zur Fehlerbehandlung in parallelen Transaktionen
Least Recently Used

Munich Parallel Database System
Multiprozessor Multitasking Kernel
Message-Passing Interface

Network File System

On Line Transaction Processing
Paralleles Datenbank Management System
Parallel Query Execution Plan
Parallel Virtual Machine

Query Execution Plan

Redundant Array of Inexpensive Disks
Shared-Disk

Shared-Nothing

Structured Query Language

Transaktion
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B TransBase

TBX TransBase-Fxchange

TPC Transaction Processing Council
TPC-A TPC Benchmark™ A

TPC-C TPC Benchmark™ C

TPC-D TPC Benchmark™ D

VDBC Virtueller Datenbank Cache



Anhang F

Begriffsfestlegungen und
Definitionen

benachbart, 133

Datenfliisse, 133

GLM-Request, 76
kompensierende Datenfliisse, 148
Load-Page, 77

Partitionierung
entfernte, 71

lokale, 71
Replikation, lokale, 71

Store-Page, 77
Subtransaktionen, 133

Verteilung
entfernte, 71

lokale, 71
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