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Vorwort

Verteilte und parallele Verarbeitung in Datenbanken erlebte eine erste Bliite in den 80er-
Jahren, als parallele Verarbeitung und geografisch verteilte Speicherung von relationalen
Daten erstmals intensiv untersucht wurden. In dieser Ara erschienen ein ganze Reihe von
fundamentalen Verdffentlichungen und Lehrbiichern, die die Grundlagen fiir derartige
Verfahren legten. In den darauffolgenden Jahren wurden diese Verfahren genutzt, ohne
dass dabei ein erneuter Hype zu beobachten war. Dies dnderte sich in den letzten Jahren
mit Konzepten wie der Cloud-Speicherung und der Analyse in Big-Data-Szenarien, die
nun moderne Anforderungen an die Skalierbarkeit mit 20 Jahre altem Lehrbuchwissen
konfrontierten. Auch wenn viele der damaligen Entwicklungen auch nach dieser Zeit un-
verdndert giiltig sind, fiigen diese neuen Szenarien neue Aspekte hinzu, die damals nicht
vorhersehbar waren. Es ist nunmehr Zeit fiir eine neue Generation von Lehrwissen, das die
grundlegenden Methoden mit neuen Entwicklungen in gemeinsamem Kontext behandelt.
Das vorliegende Buch ist ein Versuch, diesem Bedarf gerecht zu werden.

Die Entstehung dieses Buchs basiert auf zwei Entwicklungen. Einer der Autoren, Er-
hard Rahm, veroffentlichte bereits 1994 ein umfangreiches Lehrbuch zu Mehrrechner-
datenbanken, das bereits lange aus dem Vertrieb genommen wurde und in den Jahren,
als das Thema kein Hype-Thema war, auch nicht aktualisiert wurde. Die anderen beiden
Autoren hatten in der letzten Uberarbeitung des Buchs ,,Datenbanken-Implementierungs-
techniken® aus Platzmangel die Kapitel zu Aspekten verteilter Datenhaltung, die in den
ersten Auflagen noch enthalten waren, stark zusammenkiirzen miissen. Gemeinsam haben
wir beschlossen, aus dieser Situation das Beste zu machen und Ideen und teilweise auch
Inhalte, die nicht mehr als aktueller Lehrbuchinhalt verfiigbar waren, gemeinsam in ein
neues Lehrbuch zu integrieren — die Idee zum vorliegenden Buch war geboren.

Das vorliegende Buch ist in vier Teile gegliedert. Teil I ist eine breit angelegte Einfiih-
rung, die die wesentlichen Architekturen, insbesondere Verteilte und Parallele DBS, aber
auch neuere NoSQL- und Big-Data-Ansétze, tiberblicksartig einfiihrt und klassifiziert. Der
Teil II vertieft die Methoden der Datenverteilung als Grundlage verteilter Datenzugriffe.
Ausfiihrlich wird die Datenallokation fiir Parallele Datenbanksysteme, inklusive NoSQL-
Systemen, betrachtet.



\ Vorwort

Teil III behandelt die Methoden der verteilten und parallelen Anfragebearbeitung. Der
Anfragebearbeitung in verteilten Systemen, in Parallelen DBS sowie der parallelen Ana-
lyse mit MapReduce ist jeweils ein umfangreiches Kapitel gewidmet.

Der abschlieBende Teil IV ist den Fragen der Konsistenz gewidmet. Verteilte Transak-
tionen und deren Synchronisation werden in zwei Kapiteln behandelt. Replikation ist zen-
tral fiir eine effiziente Anfragebearbeitung in verteilten Systemen und zwingend fiir eine
hohe Verfiigbarkeit und wird daher in einem Kapitel behandelt. Die speziellen Anforde-
rungen an die Transaktionsverarbeitung fiir Shared-Disk-Architekturen werden in einem
separaten Kapitel ausfiihrlich betrachtet. Die Frage der Konsistenz in Cloud-Datenban-
ken, die zugunsten der Verfiigbarkeit Kompromisse in der Konsistenz des Datenbestandes
eingehen, wird in einem gesonderten Kapitel behandelt. Alle Kapitel sind mit Ubungsauf-
gaben zur Vertiefung und Anwendung des erworbenen Wissens versehen.

Gedacht ist das Buch als Basis fiir eine Master-Vorlesung bzw. fortgeschrittenen Ba-
chelor-Veranstaltung in Informatikstudiengédngen. Einzelthemen der verteilten und par-
allelen Datenhaltung spielen auch eine Rolle in Vorlesungen zur Datenbankimplemen-
tierung und zur skalierbaren Analyse im Big-Data-Umfeld. Das Buch ist aber auch fiir
Praktiker geeignet, die sich einen Uberblick iiber Methoden und Techniken der skalierba-
ren Datenhaltung unter Nutzung von Verteilung und Parallelisierung verschaffen wollen.

Eine ganze Reihe von Mitarbeitern in den drei Arbeitsgruppen haben Kapitel Korrektur
gelesen. Unser Dank gilt hier Patrick Arnold, Fabian Benduhn, David Broneske, Victor
Christen, Anika Grof3, Martin Junghanns, Veit Koppen, Markus Nentwig, Eric Peukert,
Ziad Sehili und Christian Wartner. In der Anfangszeit war David Broneske intensiv in das
Buchprojekt eingebunden. Sebastian Schultz half uns spiter beim Setzen der Abbildun-
gen.

Leipzig, Magdeburg und Ilmenau, im Januar 2015

Erhard Rahm, Gunter Saake und Kai-Uwe Sattler
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Teil |
Einflihrung

Der einfiihrende Teil des Buchs umfasst drei Kapitel. In der Einleitung werden die
Beschriankungen zentralisierter Ansitze sowie die Anforderungen an die verteilte und
parallele Datenverarbeitung, auch fiir sogenannte Big-Data-Anwendungen, vorgestellt.
Daneben werden schon wichtige Vertreter verteilter und paralleler Datenmanagement-
systeme kurz vorgestellt sowie grundlegende Mafle der Parallelverarbeitung (Speedup,
Scaleup) eingefiihrt.

Kapitel 2 widmet sich den Grundlagen von Datenbanken (relationale Datenbanksyste-
me, Transaktionskonzept) und verteilten Systemen, die fiir das weitere Verstindnis beno-
tigt werden. Es wird dabei auch auf wesentliche Einsatzformen von Datenbanksystemen
(OLTP, OLAP) und NoSQL-Systeme eingegangen. In Kap. 3 werden dann wesentliche
Architekturen zur verteilten und parallelen Datenverarbeitung klassifiziert und verglichen.
Ebenso werden verschiedene Arten der Parallelverarbeitung unterschieden.



Einleitung

Unternehmen und Einrichtungen verarbeiten eine stindig wachsende Menge an Daten,
die klassischerweise von Datenbanksystemen (DBS) verwaltet werden. Das DBS be-
steht dabei aus der eigentlichen Datenbank (DB) sowie dem Datenbankverwaltungs-
bzw. Datenbankmanagementsystem (DBMS). In der Praxis dominieren relationale DBS,
welche die Datenbanken gemif3 dem relationalen Datenmodell strukturieren und die stan-
dardisierte und michtige Anfragesprache SQL fiir den DB-Zugriff unterstiitzen. Die Ver-
arbeitung erfolgt innerhalb von Transaktionen, die i. Allg. aus mehreren DB-Operationen
der Anfragesprache bestehen. Das DBS garantiert, dass Anderungen erfolgreich beende-
ter Transaktionen die Konsistenz der Datenbank bewahren und permanent sind, also auch
durch Fehler wie Rechner- oder Externspeicherausfille nicht verloren gehen.

Die sichere und schnelle Verarbeitung von Transaktionen ist zur Realisierung opera-
tionaler Anwendungen fiir die meisten Unternehmen unabdingbar, z. B. zur Bearbeitung
von Bankauftrigen wie Uberweisungen sowie von Reservierungs- und Bestellvorgingen
im E-Commerce. Fiir solche zunehmend iiber Webschnittstellen genutzten OLTP-Anwen-
dungen (Online Transaction Processing) ist es notwendig, sehr kurze Bearbeitungszeiten
sowie eine Skalierbarkeit fiir sehr viele gleichzeitig aktive Nutzer zu unterstiitzen. Zu-
dem ist eine stindige Verfiigbarkeit der OLTP-Anwendungen und damit der beteiligten
Datenbanken essenziell.

Neben OLTP-Transaktionen sind auf Datenbanken zur Unterstiitzung von Unterneh-
mensentscheidungen (Decision Support) auch umfassende Analysen durchzufiihren. In
Abgrenzung zu OLTP spricht man dann von OLAP (Online Analytical Processing). Die
Analysen werden hiufig in Data-Warehouse-Systemen, auf einer eigenen fiir die Analy-
sen ausgerichteten Datenbank, durchgefiihrt. Zur verbesserten Aussagekraft der Analysen
integriert ein Data Warehouse dabei Daten aus unterschiedlichen Quellen und erfordert so-
mit eine geeignete Integration heterogener Daten. Die Durchfiihrung von Analysen stellt
aufgrund der typischerweise groffen Datenmengen und hohen Anfragekomplexitit sehr
hohe Leistungsanforderungen.
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Abb. 1.1 Zentralisierte Daten-
bankverarbeitung
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Die traditionelle DB-Verarbeitung ist zentralisiert, d. h., die Datenbank wird von einem
DBMS auf einem Serverrechner verwaltet. Wie in Abb. 1.1 gezeigt, laufen die Anwen-
dungsprogramme, die auf die Datenbank zugreifen, in der Regel auf eigenen Applikati-
onsservern. Nutzer (Clients) konnen iiber Browser von unterschiedlichen Geréten (z. B.
PCs oder Smartphones) auf die Anwendungen und damit die Datenbank zugreifen. An-
wendungsseitig kann die Skalierbarkeit einer solchen Konfiguration durch zusétzliche
Applikationsserver verbessert werden.

Die Anforderungen von OLTP- und Analyseanwendungen kénnen zunehmend nicht
mehr von zentralisierten DBS erfiillt werden. Somit werden verteilte und parallele Ansit-
ze zur Datenbankverarbeitung benétigt, deren Behandlung den Schwerpunkt dieses Buchs
darstellt. Wir werden daneben auch aktuelle Ansitze zur parallelen und verteilten Daten-
verarbeitung in sogenannten NoSQL-Systemen beriicksichtigen. Diese basieren nicht auf
relationalen Datenbanken, sondern verwalten Sitze (als Schliissel-Wert-Paare), Dokumen-
te oder Graphen in eigenen Arten von Datenmanagementsystemen (DMS) (s. Abschn. 2.5).
Die entsprechenden Ansétze wurden vorrangig im Webumfeld, u. a. von Unternehmen wie
Google und Amazon, zur Unterstiitzung einer hohen Skalierbarkeit beziiglich des Daten-
volumens und der Anzahl von Nutzern entwickelt. Das Buch behandelt somit nicht nur
parallele und verteilte Datenbanksysteme, sondern allgemeinere parallele und verteilte
DMS. Der Betrieb dieser Systeme kann entweder in den Unternehmen und Einrichtungen
erfolgen, in denen die Daten anfallen und verarbeitet werden, oder aber innerhalb von iiber
das Internet erreichbaren Cloud-Plattformen. Wir werden daher auch auf die Nutzung von
in der Cloud betriebenen Datencentern eingehen.

In diesem einleitenden Kapitel sollen zunichst die Beschriankungen zentralisierter DBS
diskutiert und einige Vertreter von parallelen und verteilten DMS kurz vorgestellt werden.
Genauere Definitionen sowie eine Klassifikation und Abgrenzung der wesentlichen Al-
ternativen erfolgen in Kap. 3. Der Abschn. 1.2 detailliert die Anforderungen an parallele
und verteilte DMS, die von den einzelnen Architekturen und Realisierungsansitzen in
unterschiedlichem Umfang adressiert werden. AbschlieBend werden noch grundlegende
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Mafe zur Bewertung der parallelen Datenverarbeitung, Speedup und Scaleup, sowie die
sogenannten Gesetze von Amdahl und Gustafson vorgestellt.

1.1 Von der zentralisierten zur verteilten Datenverarbeitung

Die zentralisierte Datenbankverwaltung hat den Vorteil der Einfachheit, sowohl in der
Nutzung durch Anwendungen als auch in der Administration. Allerdings fiihrt ein einziger
DB-Server oft zu inakzeptablen Leistungs- und Verfiigbarkeitsproblemen. Die Leistungs-
anforderungen konnen bei groflen Datenmengen und Nutzerzahlen selbst bei den iibli-
chen Multiprozessorrechnern vielfach nicht ausreichend erfiillt werden. Weiterhin fiihrt
die zentralisierte Losung zu einer geringen Verfiigbarkeit, da bei Ausfall des zentralen
DB-Servers kein Datenzugriff mehr moglich ist, wenn nicht ein Reserverechner die Ver-
arbeitung fortsetzen kann. Lingere Ausfallzeiten beim Datenbankbetrieb sind jedoch in
vielen OLTP-Anwendungsbereichen, wie etwa im E-Commerce oder im Finanzsektor,
vollig inakzeptabel. Eine weitere Beschrinkung zentralisierter DBS liegt darin, dass sie
der Organisationsform grofler Unternehmen nicht gerecht werden. Diese verlangen oft,
die Daten dort zu verwalten, wo sie anfallen und hauptsichlich verwendet werden, was
geografisch verteilte Datenbanken an mehreren Standorten erfordert. Dennoch soll es
dabei fiir iibergreifende Aufgaben moglich bleiben, auf die Daten anderer Standorte zuzu-
greifen.

Aufgrund der Beschriankungen zentralisierter Datenbanksysteme wurden unterschied-
liche Typen verteilter und paralleler DBS bzw. sogenannter Mehrrechner-Datenbanksys-
teme [14] entwickelt, bei denen die Daten iiber mehrere Rechner hinweg verteilt gespei-
chert bzw. koordiniert verarbeitet werden. Hierzu zdhlen Parallele DBS und Verteilte DBS,
die wir im Folgenden kurz einfiihren. Zudem lassen sich diese Ansitze kombinieren, etwa
in geografisch verteilten Datencentern mit replizierten Daten. Fiir NoSQL-DMS werden
architekturseitig dhnliche Alternativen verfolgt wie fiir Parallele und Verteilte DBS, trotz
Unterschieden hinsichtlich der angestrebten Funktionalitdt und damit der Realisierung.
Wir sprechen daher auch die DBS-Nutzung in der Cloud sowie den Einsatz von NoSQL-
DMS an.

Parallele Datenbanksysteme

Die Leistungs- und Verfiigbarkeitsbeschrinkungen zentralisierter DBS lassen sich durch
den Einsatz eines Parallelen DBS [5] weitgehend beheben, in dem Transaktionen und
Anfragen einer Datenbank parallel auf mehreren Prozessoren bzw. Rechnern in einem
lokalen Cluster bzw. Datencenter ausgefiihrt werden (Abb. 1.2). Dabei werden i. Allg.
mehrere DB-Server genutzt, die tiber ein Hochgeschwindigkeitsnetz gekoppelt sind. Pro
Knoten wird eine identische Instanz des DBMS ausgefiihrt. Die DBMS-Instanzen ar-
beiten eng zusammen, um gegeniiber Anwendungen simtliche Aspekte der Verteilung
zu verbergen. Fiir die Zuordnung der physischen Datenbank auf den Externspeichern
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(i. Allg. Magnetplatten) zu den DBMS bestehen zwei wesentliche Alternativen. In so-
genannten Shared-Nothing-Systemen werden die Externspeicher und Daten partitioniert,
sodass jedes DBMS eine Partition der Daten zugeordnet bekommt. Dagegen kann in
Shared-Disk-Systemen, wie in Abb. 1.2 gezeigt, jeder DB-Server direkt auf simtliche
Externspeicher und damit die gesamte Datenbank zugreifen.

Bei der Nutzung mehrerer Prozessoren eines einzigen DB-Servers spricht man bereits
ebenfalls von einem Parallelen DBS (vom Typ Shared Everything, s. Kap. 3), da hier-
bei auch eine Parallelverarbeitung beim DB-Zugriff unterstiitzt wird. Trotz der generell
zunehmenden Anzahl von Prozessoren und Cores pro Rechner bleiben jedoch wesentli-
che Nachteile zentralisierter DBS beziiglich Verfiigbarkeit und Skalierbarkeit bestehen,
sodass Shared Disk und Shared Nothing als Hauptalternativen von Parallelen DBS anzu-
sehen sind.

Allen Parallelen DBS ist gemein, dass die Rechner und Prozessoren einerseits zur
parallelen (gleichzeitigen) Verarbeitung vieler unabhéngiger Transaktionen und Anfra-
gen genutzt werden kann, was insbesondere fiir hohe Transaktionsraten und damit die
Skalierbarkeit von OLTP-Anwendungen wesentlich ist. Andererseits kann eine parallele
Bearbeitung einzelner, aufwendiger DB-Operationen erfolgen, um deren Ausfiihrungszeit
zu reduzieren. Dies ist vor allem fiir komplexe Analysen auf groBen Datenmengen, insbe-
sondere fiir Data Warehouses, erforderlich. Durch den Einsatz mehrerer DB-Server kann
fiir Shared Nothing und Shared Disk auch der Ausfall einzelner Rechner zur Sicherstel-
lung einer hohen Verfiigbarkeit iiberbriickt werden.

Verteilte Datenbanksysteme

Verteilte Datenbanksysteme [4, 12] unterstiitzen, anders als Parallele DBS, eine geogra-
fisch verteilte Datenbankverarbeitung sowie eine Anpassung an dezentrale Organisati-
onsstrukturen. Wie Abb. 1.3 zeigt, besteht ein Verteiltes DBS aus einer iiber ein allge-
meines (Weitverkehrs-)Netzwerk gekoppelten Menge von Rechnerknoten, die — dhnlich
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Abb. 1.3 Grobarchitektur
eines Verteilten Datenbanksys-
tems

zu Shared-Nothing-Systemen — jeweils eine eigene DBMS-Instanz ausfiihren sowie einen
Teil der Datenbank verwalten. Somit konnen die an verschiedenen Unternehmensorten
anfallenden Daten durch jeweils einen Knoten lokal verwaltet werden. Die DBMS koope-
rieren miteinander, um dennoch auf die Daten aller Knoten zugreifen zu konnen.

Im Gegensatz zu Parallelen DBS sollen die Knoten in Verteilten DBS eine groBere
Unabhingigkeit oder Autonomie zur Verwaltung ihrer Daten erhalten, um lokalen Anfor-
derungen Rechnung zu tragen. Somit kénnte etwa jeder Standort die Daten seiner Mitar-
beiter und Projekte selbststindig verwalten und dabei zu beachtende Besonderheiten un-
terstiitzen. Zugleich kann insgesamt der Kommunikationsaufwand zur DB-Verarbeitung
begrenzt werden, wenn die Mehrzahl der Zugriffe auf lokale Daten entfillt. Gegeniiber
zentralisierten DBS erlaubt der Einsatz mehrerer Verarbeitungsrechner eine gesteigerte
Leistungsfahigkeit und Verfiigbarkeit. Der Ausfall eines Rechners betrifft lediglich des-
sen lokale Daten; auf die restliche Datenbank kann weiterhin zugegriffen werden. Durch
replizierte Speicherung der Daten an verschiedenen Knoten ldsst sich die Verfiigbarkeit
weiter verbessern. Nachteilig im Vergleich zu Parallelen DBS ist die gegeniiber loka-
len Clustern meist weit langsamere Kommunikation in Weitverkehrsnetzen. Zudem ist
die Kommunikation i. Allg. weniger zuverldssig, und es kann zu sogenannten Netzwerk-
Fartitionierungen kommen, sodass Teile des Systems zeitweise nicht mehr miteinander
kommunizieren konnen. Auch ist die Datenbankadministration in Verteilten DBS aufwen-
diger als in Parallelen DBS, da pro Knoten eine eigene Systemverwaltung vorzusehen ist,
um lokalen Anforderungen Rechnung zu tragen.

Ein potenzielles Problem von Parallelen DBS liegt in der eingeschréinkten Verfiigbar-
keit gegeniiber ,katastrophalen“ Fehlern wie Erdbeben, Uberschwemmungen oder Ter-
roranschlédgen, die zum vollstindigen Ausfall eines Clusters und damit zum kompletten
Verlust der Daten fiihren konnen. Dieses Problem kann durch die Replikation der Da-
ten an geografisch entfernten Systemen (Geo-Replikation, vgl. Abschn. 13.7.3) behandelt
werden. Hieraus resultiert eine Kombination aus Parallelen und Verteilten DBS mit z. B.
zwei oder mehr geografisch verteilten Datencentern, die jeweils von einem Parallelen DBS
verwaltet werden (Abb. 1.4). Die Daten werden dabei zwischen den Datencentern repli-
ziert, wobei durchgefiihrte Anderungen fortwihrend auszutauschen sind, um die Replikate
aktuell zu halten und einen Datenverlust im Katastrophenfall zu vermeiden.



8 1 Einleitung

Datencenter

D < Datenreplikation

s <
EIE‘TETE" Datenreplikation > EIE’IETEO'

Abb. 1.4 Replizierte Datenhaltung in mehreren Datencenter

Datenbanksysteme in der Cloud

Klassischerweise erfolgt die Verwaltung der Daten und damit der Betrieb von DBS in
den jeweiligen Unternehmen und Einrichtungen, in denen die Daten anfallen und verar-
beitet werden. Durch die in den letzten Jahren erfolgte massive Verbreitung von Cloud-
Infrastrukturen kann jedoch auch die Verwaltung von Daten und Datenbanken in ent-
sprechende Datencenter in der Cloud ausgelagert werden. Die Datencenter sind dabei in
der Regel sehr leistungsfdhige Cluster aus vielen Standardrechnern, die iiber Virtualisie-
rungskomponenten gleichzeitig fiir zahlreiche Nutzer und Anwendungen nutzbar gemacht
werden [10]. Damit konnen signifikante Vorteile in den Betriebskosten und in der Bereit-
stellung administrativer Leistungen (z.B. zur Datensicherung) erreicht werden. Zudem
besteht eine hohe Flexibilitdt zur variablen, bedarfsgerechten Bereitstellung bendtigter
Hardwareressourcen, insbesondere um wachsende Leistungsanforderungen schnell abde-
cken zu konnen. Umgekehrt bestehen jedoch auch Probleme, insbesondere zur Daten-
sicherheit und Datenkontrolle, wenn geschiftskritische Daten aus Unternehmen zu den
Betreibern der Cloud-Plattformen verlagert werden.

Fiir die Datenbankverwaltung innerhalb von Cloud-Infrastrukturen bestehen im We-
sentlichen die gleichen Alternativen wie ohne Cloud-Nutzung. Insbesondere konnen in
einem Datencenter zentralisierte DBS auf einzelnen Knoten betrieben werden oder aber
auch Parallele DBS auf mehreren Rechnerknoten. Zudem konnen fiir hochste Verfiigbar-
keitsanforderungen die Daten iiber mehrere geografisch verteilte Datencenter repliziert
werden [1], dhnlich wie in Abb. 1.4 gezeigt. Mit mehreren Datencentern konnen Nut-
zerinteraktionen auch durch das geografisch nichstgelegene Center bearbeitet werden,
um somit die Bearbeitungszeiten zu reduzieren. Diese Alternativen bestehen sowohl fiir
relationale DBS als auch fiir alternative NoSQL-DMS, auf die nachfolgend eingegangen
werden soll.
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Verteilte und parallele NoSQL-DMS

Die parallele und verteilte Datenverarbeitung erfolgte urspriinglich vorrangig fiir rela-
tionale Datenbanken, wird jedoch auch schon umfassend zur Verwaltung grofler Daten-
mengen in NoSQL-Systemen genutzt. Diese Ansétze haben in den letzten Jahren unter
dem Schlagwort ,Big Data“ eine erhebliche Aufmerksamkeit und Verbreitung gefun-
den [2]. Neben strukturierten Daten geht es dabei vor allem um die effiziente Verarbeitung
grofer Mengen teilstrukturierter bzw. unstrukturierter Daten (z. B. Texte, Fotos, Videos)
aus dem Web und sozialen Netzwerken, deren Umfang in den letzten Jahren explosionsar-
tig zugenommen hat. Bei diesen Ansitzen steht somit eine hohe Skalierbarkeit beziiglich
Datenvolumen und der Nutzeranzahl im Vordergrund. Zudem ist eine stindige Erreich-
barkeit bzw. Verfiigbarkeit der Informationen essenziell. Andererseits werden gegeniiber
relationalen DBS funktionale Abstriche in Kauf genommen bzw. als entbehrlich ange-
sehen. Insbesondere werden anstatt einer michtigen Anfragesprache wie SQL meist nur
einfachere Datenzugriffe unterstiitzt und auf die vollstandige Unterstiitzung von Transak-
tionen verzichtet.

Zur Verarbeitung dieser Daten wurde eine Reihe angepasster verteilter NoSQL-DMS
wie Key Value Stores entwickelt, u. a. von groBen Webunternehmen wie Google und Ama-
zon (Abschn. 2.5). Vielfach wird dabei auch auf shared-nothing-basierten Datencentern
in der Cloud aufgebaut. Dabei werden Zehn- bis Hunderttausende von Rechnerknoten
eingesetzt und somit die iiblichen Gréenordnungen von Parallelen DBS bei Weitem tiiber-
schritten. Zur massiven Parallelverarbeitung wurde von Google das umfassend nutzbare
MapReduce-Programmiermodell entwickelt (siehe Kap. 10). Dieses Verarbeitungsmodell
ist auch Teil der Open-Source-Umgebung Hadoop, welche fiir zahlreiche ,,Big Data‘-
Anwendungen eingesetzt wird. Aus Verfiigbarkeitsgriinden werden die Daten sowohl in-
nerhalb der Datencenter als auch (wie bereits diskutiert) zwischen Datencentern repliziert
gespeichert.

1.2 Anforderungen an verteilte und parallele DMS

Die bisherige Diskussion ging bereits auf wesentliche Beschrinkungen zentralisierter
DBS und entsprechende Anforderungen an verteilte und parallele DMS ein. Zudem
stellten wir bereits verschiedene Systemklassen wie Parallele und Verteilte DBS und Un-
tervarianten vor, die teilweise unterschiedliche Anforderungen adressieren. Damit wurde
bereits deutlich, dass die Vielzahl an Anforderungen nicht von einem einzigen Systeman-
satz erfiillt werden kann, sondern zu einem Spektrum von Alternativen fiihrt, das wir
in Kap. 3 klassifizieren und im Rest des Buchs vertiefen werden. Dies liegt auch daran,
dass einige Anforderungen gegensitzlicher Art sind, z. B. Unterstiitzung von dezentralen
Organisationsformen vs. Parallelverarbeitung.

Zur besseren Motivation und spéteren Beurteilung verschiedener Ansidtze wollen wir
in diesem Abschnitt die wesentlichen Anforderungen nédher und vollzihliger vorstellen.
Wir besprechen zunichst acht allgemeine Anforderungen, die fiir Verteilte/Parallele DBS
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und DMS von Bedeutung sind. Danach diskutieren wir noch Anforderungen, die an ,,Big
Data““-Losungen erhoben werden und setzen sie mit den vorher behandelten in Bezug.

Hohe Leistungsfiihigkeit

Fiir die beiden Haupteinsatzfelder von Datenbanken, OLTP und Analysen, sind vielfach
hohe Anforderungen hinsichtlich Durchsatz und Bearbeitungszeiten zu gewihrleisten.
OLTP-Transaktionen wie Bestellvorgiinge, Geldiiberweisungen oder auch die Abwick-
lung von (abzurechnenden) Telefonanrufen sind relativ einfach, jedoch mit sehr grof3er
Hiufigkeit auszufiihren, sodass sehr hohe Durchsatzwerte bzw. Transaktionsraten zu un-
terstiitzen sind. Zugleich sind aufgrund der interaktiven Durchfiihrung der Transaktionen
sehr kurze Antwortzeiten im Sekundenbereich oder darunter zu gewéhrleisten. Da selbst
einfache Transaktionen oft einen CPU-Bedarf von iiber 100.000 Instruktionen aufweisen,
konnen die von Hochleistungssystemen geforderten Transaktionsraten (z.B. von Zehn-
tausenden Transaktionen pro Sekunde) nur durch Einsatz mehrerer Verarbeitungsrechner
erreicht werden. Um eine effektive Nutzung von deren Kapazitit zu ermoglichen, muss
die verteilte Transaktionsbearbeitung dabei mit einem Minimum an Kommunikations-
vorgdngen erfolgen. Ferner sollte die Transaktionslast moglichst gleichméfig unter den
Rechnern aufgeteilt werden, sodass die Uberlastung einzelner Rechner vermieden wird
(Lastbalancierung).

Die Durchfiihrung komplexer Anfragen auf sehr grolen Datenmengen fiihrt bei se-
quenzieller Ausfithrung oft zu intolerabel langen Bearbeitungszeiten. So erfordert allein
das sequenzielle Einlesen von 1 Terabyte Daten von Magnetplatten bei einer Bandbrei-
te von 100 MB/s eine Bearbeitungszeit von fast drei Stunden. Um fiir solche Anfragen
ausreichend kurze Antwortzeiten erreichen zu konnen, ist eine Parallelisierung der An-
frageverarbeitung notwendig, wobei sowohl Parallelitit beziiglich der Daten-E/A als auch
bei der Verarbeitung selbst zu unterstiitzen ist.

Hohe Leistungsfihigkeit ist auch eine wesentliche Forderung in NoSQL-Systemen,
da im Web und sozialen Netzwerken sehr grofe Datenmengen zu verarbeiten sind. Zu-
dem werden Suchmaschinen, E-Mail-Dienste, Vergleichsportale, soziale Netze oder grofle
Auktions- und E-Commerce-Plattformen oft von vielen Millionen Nutzern aufgesucht,
fiir die sehr kurze Bedienzeiten zu gewihrleisten sind. Somit sind dhnlich wie fiir OLTP-
Transaktionen sehr hohe Durchsatz- und Bedienraten zu gewihrleisten, die nur durch mas-
siven Einsatz von Parallelverarbeitung auf vielen Rechnern erreichbar ist. Weiterhin sind
aufwendige Analysen auf grolen Datenmengen zu unterstiitzen, z. B. um das Nutzerver-
halten im Internet oder auf einer Verkaufsplattform auszuwerten. Die dabei gewonnenen
Ergebnisse konnen z. B. zur gezielten Platzierung von Werbeanzeigen und Produktemp-
fehlungen genutzt werden. Andere Verarbeitungsvorginge betreffen etwa die Erkennung
von Spam-E-Mails, die Indexierung von Webseiten fiir Suchmaschinen oder die Generie-
rung von Kontaktempfehlungen in sozialen Netzwerken. Auch wenn diese Auswertungen
oft im Batch-Betrieb erfolgen konnen, sind sie sehr hiufig auf groen Datenmengen und
damit ebenfalls massiv parallel durchzufiihren.
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Skalierbarkeit

Die Leistungsfihigkeit des Systems sollte durch Hinzunahme zusétzlicher Verarbeitungs-
rechner inkrementell erweiterbar sein, um wachsende Anforderungen durch grofiere Da-
tenmengen und eine erhohte Benutzeranzahl erfiillen zu konnen. Idealerweise steigt dabei
der Durchsatz linear mit der Rechneranzahl bzw. die parallele Verarbeitung komplexer
Anfragen kann proportional mit der Rechneranzahl beschleunigt werden. Fiir webskalier-
bare Systeme wie Suchmaschinen oder sehr grof3e soziale Netzwerke wird eine Skalier-
barkeit auf bis zu Millionen von Rechnerknoten gefordert [3].

Hohe Verfiigbarkeit

Die starke Verbreitung von DMS fiihrt in den jeweiligen Umgebungen auch zu entspre-
chenden Abhingigkeiten von der Verfiigbarkeit des Systems. In Bereichen, wo Umsatz
und Gewinn direkt von der Moglichkeit des Datenzugriffs abhdngen, wird daher vielfach
eine ,,permanente* Verfiigbarkeit von 24 Stunden pro Tag an jedem Tag im Jahr verlangt.
Die Verfiigbarkeit eines Systems oder einer Systemkomponente ist dabei durch die zu er-
wartende MTTF (Meantime To Failure) sowie die MTTR (Meantime To Repair) wie folgt
bestimmt:

MTTF
MTTF +MTTR

Verfiigbarkeit =

Die Summe von MTTF und MTTR wird auch als MTBF (Meantime Between Failures)
bezeichnet. Eine Reparatur- und damit Unterbrechungszeit von 1 Stunde pro Jahr resultiert
somit in einer Verfiigbarkeit von

8759h 0.9999

8760h
oder 99,99 %. Selbst eine solche, scheinbar hohe Verfiigbarkeit ist nicht immer ausrei-
chend, da z. B. im Aktienhandel oder zur Kreditkartenautorisierung der finanzielle Verlust
pro Stunde typischerweise mehr als 1 Mio. US-Dollar umfasst [9].

Obwohl einzelne Komponenten oft eine sehr hohe Zuverldssigkeit und damit gute
MTTF-Werte aufweisen, ist die Verfiigbarkeit eines Gesamtsystems von der Zuverldssig-
keit jeder Komponente abhingig. Somit ergibt sich bei sehr vielen Komponenten mit Tau-
senden von Rechnern, Externspeichereinheiten, Kontrollern, Stromversorgung etc. schnell
eine signifikante Beeintrachtigung der Verfiigbarkeit, wenn der Ausfall nicht durch Er-
satzkomponenten behandelt werden kann. Wenn z. B. eine Magnetplatte eine MTTF von
200.000 Stunden (ca. 23 Jahre) hat, ist bei 5000 Platten bereits alle 40 Stunden ein Platten-
ausfall zu erwarten. Die Gesamtfehlerrate steigt durch mogliche Ausfille der zusitzlichen
Systemkomponenten noch weiter an.

Eine permanente Verfiigbarkeit kann daher nur durch ausreichende Redundanz in allen
wichtigen Hardware- und Softwarekomponenten sowie durch redundante Datenspeiche-
rung erreicht werden. Insbesondere muss der Ausfall einzelner Rechner ohne Auswir-
kungen fiir die Datenverfiigbarkeit bleiben, in dem die Verarbeitung in den tiberlebenden
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Knoten unterbrechungsfrei fortgefiihrt wird. Bei hochstem Verfiigbarkeitsbedarf ist auch
ein Schutz gegeniiber ,,Katastrophen‘ mit Ausfall eines kompletten Datencenters (Erdbe-
ben, Uberschwemmung oder Terroranschlag) erforderlich. Wie schon diskutiert, kann dies
durch eine Geo-Replikation der Daten unterstiitzt werden (Abb. 1.4).

Verteilungstransparenz

Die Tatsache, dass die Datenverarbeitung auf mehreren Rechnern erfolgt, sollte gegen-
tiber Anwendungen und Benutzern weitgehend oder vollkommen unsichtbar bleiben. Die-
se Forderung der Verteilungstransparenz impliziert u. a. Ortstransparenz, das heif3t, die
physische Lokation eines Datenobjektes muss den Anwendungen gegeniiber verborgen
bleiben. Werden Daten repliziert gespeichert, ist auch dies gegeniiber Anwendungen voll-
stindig zu verbergen (Replikationstransparenz); die notwendige Wartung der Replikation
nach Anderungen ist Aufgabe des verteilten bzw. parallelen DMS. Daneben sollte die
meist notwendige Zerlegung oder Fragmentierung der Daten, z. B. der Tabellen relatio-
naler Datenbanken, nicht sichtbar sein (Fragmentierungstransparenz) (Abschn. 5.1.4).
Verteilungstransparenz bedeutet ferner, dass die Zusicherungen des Transaktionskonzepts
(Abschn. 2.3) auch im verteilten Fall gewahrt bleiben. Die Forderung der Verteilungs-
transparenz ist wesentlich fiir die Einfachheit der Anwendungserstellung und -wartung,
da so z.B. Anderungen in der Verteilung von Daten ohne Riickwirkungen auf die An-
wendungsprogramme bleiben. Die Nutzung des DMS sollte wie im zentralisierten Fall
moglich sein.

Unterstiitzung dezentraler Organisationsstrukturen (Knotenautonomie)

Grofle Unternehmen und Institutionen sind héufig geografisch verteilt organisiert. Um die
Abhingigkeiten von einem zentralen Datencenter zu reduzieren, soll eine Datenverwal-
tung und Transaktionsbearbeitung vor Ort unterstiitzt werden [7]. Bei der geografisch ver-
teilten Verwaltung der Daten sollte trotz der notwendigen Kooperation an jedem Standort
eine moglichst hohe Unabhiéngigkeit oder Knotenautonomie [6, 15] unterstiitzt werden,
sodass der Zugriff auf lokale Daten nicht von der Verfiigbarkeit externer Knoten abhingt.
Zudem sollte auch die Datenstrukturierung auf die Bediirfnisse lokaler Anwendungen aus-
gerichtet werden konnen. Die Unterstiitzung einer hohen Knotenautonomie sowie einer
vollstindigen Verteilungstransparenz sind zumindest teilweise widerspriichliche Anfor-
derungen, sodass Systemansitze wie Verteilte und Parallele DBS nur eine der beiden
Anforderungen bzw. Kompromisslosungen anstreben.

Integrierter Zugriff auf heterogene Daten (Datenintegration)

In vielen Anwendungsfillen sind benétigte Informationen iiber mehrere unabhingige Da-
tenbanken bzw. Datenquellen verstreut, die von unterschiedlichen DMS verwaltet werden.
Es sollte moglich sein, innerhalb einer Transaktion oder Anfrage auf diese unabhingig
entwickelten und heterogenen Datenbestinde zuzugreifen. Es sollten verteilte Anderun-
gen unter Wahrung der Transaktionseigenschaften zentralisierter DBS unterstiitzt werden.
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Beziiglich Anfragen oder Analysen sollten auch gro3ere Datenmengen ausgewertet wer-
den konnen.

Eine Hauptschwierigkeit bei der Datenintegration ist die hohe semantische Heteroge-
nitdt in den einzelnen unabhingig entwickelten Datenquellen. So konnen Angaben zu
Kunden in verschiedenen Datenbanken stark differieren, z. B. beziiglich der Anzahl der
Tabellen und Anzahl und Art der Attribute. Zudem sind die Daten oft von geringer Da-
tenqualitét, sodass umfassende Datentransformationen und -bereinigungen vor einer Aus-
wertung notwendig werden. Dies gilt insbesondere fiir semistrukturierte Daten aus dem
Web. Integrationsaufgaben betreffen dabei Metadaten wie Schemas sowie die Datenobjek-
te selbst. So kann durch eine Schemaintegration ein gemeinsames Schema iiber mehrere
Datenquellen ermittelt werden, um dariiber iibergreifende Anfragen auszufiihren. Zur In-
tegration der Datenobjekte ist es u.a. notwendig, entsprechende Objekte verschiedener
Quellen zu identifizieren und ggf. zu fusionieren, z. B. beziiglich eines Kunden oder eines
Produkts. Eine wesentliche Schwierigkeit beziiglich der Unterstiitzung verteilter Trans-
aktionen liegt darin, dass in jedem beteiligten Teilsystem unterschiedliche Verfahren zur
Transaktionsverarbeitung Verwendung finden konnen.

Einfache Systemadministration

Gegeniiber zentralisierten Systemen ist im verteilten Fall generell mit einer Verkompli-
zierung der Systemverwaltung zu rechnen, da u. a. eine Zuordnung von Anwendungen,
Daten und Anfragen bzw. Transaktionen auf mehrere Rechner festzulegen ist. Um die
Komplexitit dafiir zu begrenzen, sollten diese Aufgaben entweder vollkommen automati-
siert erfolgen (z. B. Lastverteilung) oder zumindest durch entsprechende Tools (z. B. zur
Verteilung von Daten) unterstiitzt werden. Entsprechend sollten notwendige Anderungen
bei der Last- und Datenverteilung, etwa nach einem Rechnerausfall oder bei dauerhaften
Leistungsproblemen, moglichst automatisch durchgefiihrt werden.

Im geografisch verteilten Fall ergibt sich eine weitergehende Erschwerung der Sys-
temverwaltung, da i. Allg. in jedem Knoten eine eigene Administration notwendig ist.
Diese sollte einerseits vor allem die Verarbeitung lokaler Anwendungen und Benutzer
unterstiitzen. Andererseits ist aber auch eine globale Koordinierung zwischen den Kno-
ten erforderlich, z. B. fiir Anderungen im logischen Datenbankaufbau oder zur Definition
globaler Zugriffsberechtigungen. Die Abhingigkeit von anderen Rechnern sollte jedoch
moglichst gering bleiben, um ein hohes Mafl an Knotenautonomie zu erhalten.

Manuell zu treffende Entscheidungen sollten generell keine Verfiigbarkeitseinschréin-
kungen verursachen, d. h., sie miissen im laufenden Betrieb mdglich sein.

Hohe Kosteneffektivitit

Die hohen Anforderungen sollten mit moglichst geringen Kosten fiir Hardware, Software
und Betrieb eines verteilten und parallelen DMS abgedeckt werden, sodass eine hohe Kos-
teneffektivitit erreicht wird. Hardwareseitig kann dies durch den Einsatz weitverbreiteter,
preiswerter Komponenten (,,commodity hardware®) fiir Rechner (wie PCs), Externspei-
cher und Verbindungsstrukturen unterstiitzt werden, insbesondere wenn eine sehr grofle
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Abb. 1.5 Big Data: die fiinf
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Anzahl von Knoten fiir eine massive Parallelverarbeitung notwendig ist. Fiir den laufenden
Betrieb sehr wesentlich sind auch die Energiekosten. Ferner gilt es, die Systemverwaltung
und -wartung weitestgehend zu automatisieren, um den Personalaufwand zu begrenzen.

Cloud-Infrastrukturen mit groen Datencentern versuchen diese Aspekte umzusetzen
und ermoglichen oft signifikante Einsparungen gegeniiber Konfigurationen, die von den
nutzenden Unternehmen selbst betrieben werden.

Big-Data-Anforderungen

Die genannten Anforderungen gelten nicht nur fiir Verteilte und Parallele Datenbank-
systeme, sondern auch fiir NoSQL-Systeme sowie die damit adressierten Big-Data-An-
wendungen. Im Big-Data-Kontext werden als wesentliche Herausforderungen haufig die
folgenden ,,V-Begriffe* (Abb. 1.5) genannt:

o Volume: Es miissen sehr hohe Datenvolumina bis hin zu vielen Petabyte und Exabyte
(1 Exabyte sind 10'® Byte oder 1 Mio. Terabyte) unterstiitzt werden. Hierzu werden
oft Schitzungen iiber das weltweit generierte und stark wachsende Datenvolumen an-
gefiihrt. Nach einer Schitzung in [11] wurden 2012 pro Tag 2,5 Exabyte an Daten
generiert, wobei sich dieser Wert alle 40 Monate verdoppeln soll. Ein GroSteil der
Daten betrifft Inhalte von Webseiten und sozialen Netzwerken, u. a. Fotos und Videos.
Viele Daten stammen von der stark zunehmenden Zahl an Smartphones und anderen
mobilen Geriten sowie von Sensoren wie RFID-Chips.

e Velocity: Die Verarbeitung der Daten ist zunehmend in Echtzeit erforderlich, also sehr
schnell, nachdem diese entstehen. Dies betrifft die Auswertung von Ereignissen oder
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Abb.1.6 Big Data:
Analysepipeline und Heraus-
forderungen (nach [2])
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Datenstromen unterschiedlicher Art wie Aktienkurse, Kurznachrichten (z. B. von Twit-
ter) oder Sensordaten. Relevante Ereignisse konnen auch Webinteraktionen sein, um
einem Nutzer unmittelbar passende Produktempfehlungen anzuzeigen.

Variety: Es ist eine Vielzahl unterschiedlicher Daten zu verarbeiten, ndmlich struktu-
rierte Daten aus Datenbanken, semistrukturierte und unstrukturierte Daten sowie Da-
tenstrome. Ferner sind unterschiedliche Daten semantisch korrekt zu integrieren, um
ihre Aussagekraft fiir Analysen zu erhohen.

Veracity: Die Aussagekraft und Niitzlichkeit der Daten ist wesentlich von einer hohen
Glaubwiirdigkeit (veracity) bestimmt. Hierzu sollte u. a. eine hohe Qualitét der Daten
gewihrleistet sein (Beseitigung fehlerhafter Werte, Vereinheitlichung unterschiedlicher
Représentationen, Eliminierung von Dubletten etc.) und deren Herkunft (provenance)
bekannt sein.

Value: Die Daten miissen nutzbringend einsetzbar sein. Hierzu gilt es, aussagekrifti-
ge Analysen auf den Daten durchzufiihren, deren Ergebnisse fiir Anwendungen und
menschliche Nutzer verstindlich und umsetzbar sind. Dazu sind die vorgenannten An-
forderungen zu erfiillen sowie geeignete Analyseverfahren und visuelle Nutzerschnitt-
stellen bereitzustellen.

Von diesen Herausforderungen betrifft ,,Volume* vor allem die zuvor diskutierten An-
forderungen Leistungsfihigkeit und Skalierbarkeit. Beziiglich ,,Velocity* sind die An-
forderungen teilweise dhnlich wie fiir OLTP-Transaktionen, insbesondere schnelle Bear-
beitungszeiten und hoher Durchsatz. Die Themen ,,Variety” und ,,Veracity* betreffen die

geforderte Unterstiitzung heterogener Daten und die Datenintegration.

Die genannten Herausforderungen beziehen sich vorrangig auf die Analyse umfassen-
der Datenmengen. Wie im linken Teil von Abb. 1.6 gezeigt, erfordert diese die Reali-
sierung komplexer Datenverarbeitungspipelines oder -workflows. Dabei sind die Daten
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zundchst aus unterschiedlichen Quellen zu gewinnen und zu extrahieren, um sie danach
zu transformieren, zu bereinigen und zu ergénzen. Die unterschiedlichen Daten werden
danach in einer vereinheitlichten Représentation integriert und fiir Auswertungen aggre-
giert und verdichtet. Danach erst folgen die eigentlichen Auswertungen und Analysen,
wobei neben Datenbankabfragen auch Machine-Learning- bzw. Data-Mining-Verfahren
zur Anwendung kommen, um wichtige Trends in den Daten zu erkennen oder Vorhersa-
gen zu treffen. Die Verwendung der Ergebnisse erfordert meist eine Interpretation durch
Nutzer.

Diese Aufgaben sind in dhnlicher Form bereits fiir Data-Warehouses zu 16sen, werden
jedoch jetzt aufgrund der genannten Herausforderungen wesentlich komplexer, sodass
neue Losungsansitze fiir Big Data erforderlich werden. Bei den im rechten Teil von
Abb. 1.6 gemiB [2] genannten Herausforderungen wird auch die Wichtigkeit von Da-
tenschutz bzw. Privacy betont. Das Datenschutzproblem betrifft v. a. personenbezogene
Daten, die in vielen Anwendungsbereichen im grolen Umfang anfallen. Deren Speiche-
rung iiber ldngere Zeit, Verkniipfung mit anderen Informationen und Auswertung diirfen
die Personlichkeitsrechte der Nutzer sowie Datenschutzbestimmungen nicht verletzen.
Dies erfordert u. a. Malnahmen zur Anonymisierung der Daten sowie die Einholung der
Nutzereinwilligung zur Verwendung personenbezogener Daten. Besondere Schutzbelan-
ge bestehen jedoch auch fiir Daten, welche fiir den Geschiftserfolg von Unternehmen
von grofer Wichtigkeit sind, z. B. Konstruktionsdaten zu fertigender Produkte oder der
Source-Code von Softwarelosungen.

1.3 MaBe der parallelen Datenverarbeitung: Speedup und Scaleup

Speedup ist ein allgemeines Mafl zur Bestimmung, in welchem Umfang die Leistungsfi-
higkeit von Computersystemen durch eine bestimmte Optimierung verbessert wird [13].
Ublicherweise wird Speedup mit Hinblick auf die Verkiirzung von Antwortzeiten ver-
wendet. Mit dem Antwortzeit-Speedup kann insbesondere die Effektivitit einer Intra-
Anfrageparallelisierung bestimmt werden, in dem ermittelt wird, in welchem Maf sich
die Antwortzeit einer bestimmten Anfrage durch Parallelisierung verbessert. Dabei gilt:

Antwortzeit bei sequenzieller Verarbeitung

Antwortzeit-Speedup (n) = — -
Antwortzeit bei paralleler Verarbeitung auf n Prozessoren

Abbildung 1.7 zeigt mogliche Verlaufsformen fiir den Antwortzeit-Speedup. Idealerweise

wird bei n Prozessoren ein Speedup-Wert von n erzielt. Bei einem linearen Antwortzeit-

Speedup kann die Antwortzeit auch proportional zur Prozessoranzahl verbessert werden,

jedoch i. Allg. auf einem geringeren Niveau.! Typischerweise lisst sich jedoch die Ant-

wortzeit nur bis zu einer bestimmten Prozessoranzahl verkiirzen. Eine weitere Erh6hung

!'In bestimmten Fillen kann die Antwortzeit bei n Prozessoren um mehr als den Faktor n verbessert
werden (superlinearer Speedup). Zum Beispiel konnen bei gleichbleibender DB-Grofle bei wach
sender Rechnerzahl aufgrund der erhohten aggregierten Hauptspeicherkapazitit E/A-Einsparungen
zu liberproportionalen Antwortzeitverbesserungen fiihren.
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Abb. 1.7 Idealer, linearer und typischer Antwortzeit-Speedup

der Prozessorzahl fiihrt dann ggf. zu einer Reduzierung des Speedups oder sogar zu einer
Verschlechterung der Antwortzeit.

Eine suboptimale Speedup-Entwicklung kann mehrere Ursachen haben. Zunéchst ist
der maximal mogliche Speedup durch den Anteil einer Transaktion bzw. Operation be-
grenzt, der liberhaupt parallelisierbar ist (begrenzte inhdrente Parallelitit). Besteht zum
Beispiel die Antwortzeit einer Transaktion nur zu 5 % aus nichtparallelisierbaren (sequen-
ziellen) Verarbeitungsanteilen, so ist der maximal mogliche Speedup auf 20 beschriénkt,
unabhiingig davon, wie viele Prozessoren eingesetzt werden. Diesen Zusammenhang ver-
deutlicht Amdahls Gesetz, welches den Speedup berechnet, wenn nur ein bestimmter
Antwortzeitanteil durch eine Optimierung verkiirzt werden kann [9]:

Antwortzeit-Speedup

1 — Fop + Som
Fop. = Anteil der optimierten Antwortzeitkomponente (0 < Fyp < 1)

Sopt = Speedup des optimierten Antwortzeitanteils

Im genannten Beispiel gilt Fy, = 0,95, sodass der Antwortzeit-Speedup nie groBer als
HI)W = 20 werden kann.
Auflerdem sind es vor allem folgende Faktoren, die den Antwortzeit-Speedup und da-

mit die Skalierbarkeit einer Anwendung beeintrichtigen konnen [5]:

o Startup- und Terminierungskosten: Das Starten und Beenden mehrerer Teiloperationen
in verschiedenen Prozessen/Rechnern verursacht einen Overhead, der mit dem Paral-
lelititsgrad zunimmt. Da umgekehrt die pro Teiloperation zu verrichtende Nutzarbeit
(z.B. Anzahl zu verarbeitender Sitze) sinkt, vermindert sich der relative Gewinn einer
Parallelisierung mit wachsendem Parallelitdtsgrad.
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Abb. 1.8 Idealer Verlauf fiir Antwortzeit- und Durchsatz-Scaleup

o [nterferenz: Die Erhohung der Prozessanzahl fiihrt zu verstiarkten Wartezeiten auf ge-
meinsam benutzten Systemressourcen. Vor allem der durch die Parallelisierung einge-
fiihrte Kommunikations-Overhead kann sich negativ bemerkbar machen. Neben War-
tezeiten auf physischen Ressourcen wie CPU und Speicher kann es auch verstirkt zu
Sperrkonflikten zwischen unabhingigen Transaktionen kommen.

o Skew (Varianz der Ausfiihrungszeiten): Die langsamste Teiloperation bestimmt die Be-
arbeitungszeit einer parallelisierten Operation. Varianzen in den Ausfiihrungszeiten,
z.B. aufgrund ungleichméBiger Daten- oder Lastverteilung oder von Sperrkonflikten,
fiihren daher zu Speedup-EinbuBlen. Das Skew-Problem nimmt i. Allg. mit wachsen-
dem Parallelitdtsgrad (Rechnerzahl) zu und beschrinkt daher die Skalierbarkeit.

Der Speedup bestimmt den Einfluss der Prozessoranzahl auf eine konstante Problem-
groBe, nimlich die Ausfiihrung einer bestimmten Transaktion bzw. Operation auf ei-
ner Datenbank fester Grofe. Dagegen soll bei der Scaleup-Metrik die Problemgrofe,
hier die DB-Grof3e, linear mit der Prozessoranzahl erhoht werden [5]. Dabei kann zwi-
schen Antwortzeit- und Durchsatz-Scaleup unterschieden werden. Der Antwortzeit-Sca-
leup (batch scaleup) bestimmt die Antwortzeitverdnderung bei Einsatz von n Rechnern
und n-facher Datenbankgrofle verglichen mit dem 1-Rechner-Fall. Dabei soll im Mehr-
rechnerfall trotz des hoheren Datenvolumens aufgrund der Parallelisierung einer Ope-
ration moglichst die gleiche Antwortzeit wie bei einem Rechner erreicht werden (Ant-
wortzeit-Scaleup = 1). Der Durchsatz-Scaleup bestimmt das Verhiltnis zwischen der
Transaktionsrate auf n Rechnern (auf einer n-fach groferen Datenbank) gegeniiber der
Transaktionsrate auf einem Rechner. Dabei sollte idealerweise der Scaleup-Wert n er-
reicht werden (lineares Durchsatzwachstum). In OLTP-Benchmarks des TPC (Transaction
Processing Performance Council) wird eine Skalierung der DB-Gré8e proportional zur
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Transaktionsrate verlangt (www.tpc.org). Abbildung 1.8 illustriert den idealen Verlauf fiir
Durchsatz- und Antwortzeit-Scaleup.

Eine im Vergleich zu Amdahls Gesetz optimistischere Abschitzung des erreichbaren
Speedups wird durch das Gesetz von Gustafson vorgenommen [8]. Es geht dabei nicht
von einem Problem fester Grofle aus, sondern unterstellt, dass der Problemumfang (z. B.
die zu verarbeitende Datenmenge) linear mit der Prozessoranzahl zunimmt und dabei eine
optimale Parallelisierung erreichbar wird. Wenn die Antwortzeit bei einem Prozessor aus
einer sequenziellen Komponente s und einer parallelisierbaren Komponente p besteht,
wird bei n-facher Problemgrofle ohne Parallelverarbeitung eine Bearbeitungszeit von s +
n X p bendtigt, bei idealer Parallelverarbeitung mit n Prozessoren dagegen nur von s 4 p.
Bezeichnet man mit f den nichtparallelisierbaren Anteil der Bearbeitungszeit, d.h. f =
s/(s + p), erhilt man fiir den erreichbaren Speedup (auch als ,,skalierbarer Speedup*
bezeichnet):
s+nxp n x

P I
e It )

Antwortzeit-Speedup (n) =

oder
Antwortzeit-Speedup (n) =n — f x (n — 1)

Gemail dieser Abschitzung wird also ein linearer Speedup unterstiitzt, da aufgrund der
mit n wachsenden Problemgrofe jeder Prozessor gleich gut nutzbar bleibt. Dagegen ver-
bleibt fiir Amdahls Gesetz aufgrund der festen ProblemgroBe fiir wachsende n immer
weniger Arbeit pro Prozessor und die maximal erreichbare Verbesserung der Antwortzeit
wird durch den nichtparallelisierbaren Anteil begrenzt. Gustafson argumentierte, dass in
der Praxis eine grolere Anzahl von Prozessoren fast immer auf entsprechend grofleren
Problemen Anwendung finde, sodass die implizite Annahme in Amdahls Gesetz, dass der
parallelisierbare Umfang an Nutzarbeit unabhéngig von der Prozessorzahl ist, unnétig pes-
simistisch sei [8]. Andererseits geht seine Abschitzung von Best-Case-Bedingungen aus,
da die diskutierten Skalierbarkeitsprobleme wie die mit der Prozessorzahl zunehmenden
Inferenz- und Varianzeffekte unberiicksichtigt bleiben.

1.4 Ubungsaufgaben

Ubung 1.1 (Big Data)

Bestimmen Sie drei Big-Data-Anwendungen in verschiedenen Bereichen, welche fiir we-
nigstens zwei der Anforderungen Volume, Velocity und Variety Herausforderungen stel-
len, die von konventionellen DBS bzw. Data-Warehouses unzureichend abgedeckt wer-
den.
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Ubung 1.2 (Verfiigbarkeit)

Ein Externspeichersystem habe zehn Magnetplatten (MTTF je 500.000 h), einen Kontrol-
ler MTTF 500.000 h) sowie eine Stromversorgung (MTTF 250.000h). Wie hoch ist die
resultierende MTTF fiir das Teilsystem unter der Annahme, dass Fehler unabhiingig von-
einander auftreten?

Ubung 1.3 (Antwortzeit-Speedup)
Ein Scan auf einer Relation mit 100 Mio. Sétzen verursache bei einem Rechner eine Be-
arbeitungszeit von 50 s, davon 30 s fiir Plattenzugriffe.

a) Welcher Antwortzeit-Speedup wird bei einem zehnfach schnelleren Rechner erreicht?

b) Welcher Antwortzeit-Speedup ergibt sich bei Nutzung von Datenparallelitit auf 10
(100) Rechnern der Ausgangsleistungsstirke? Die durch die Verteilung eingefiihrte
Kommunikationsverzogerung soll bei n Rechnern 50 + n - 5 ms betragen.

Ubung 1.4 (Amdabhls vs. Gustafsons Gesetz)

Die Verarbeitung von 100 Mio. Sitzen verursache bei einem Rechner eine optimal par-
allelisierbare Bearbeitungszeit von 40s sowie einen festen sequenziell auszufiihrenden
Anteil von 2s. Bestimmen Sie den Speedup fiir die Rechnerzahl n = 100 einerseits ge-
mil Amdahls Gesetz, zum anderen gemill dem Gesetz von Gustafson. In letzterem Fall
ist dazu fiir die nichtparallele (und parallele) Bearbeitungszeit die 100fache Datenmenge
anzusetzen.
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Grundlagen zu Datenbanken und verteilten
Systemen

Dieses Kapitel behandelt kurz Grundlagen zu Datenbanksystemen und Rechnernetzen
bzw. verteilten Systemen, die fiir das weitere Verstindnis des Buchs benétigt werden. Das
im groBten Teil dieses Buchs unterstellte Datenmodell ist das relationale Datenmodell,
da die relationale Datenbanktechnologie weiterhin die in der Praxis dominierende Form
des Datenmanagements darstellt. Jedoch sind viele Prinzipien der verteilten und paralle-
len Datenbankverarbeitung auch auf nichtrelationale Systemansitze wie NoSQL-Systeme
tibertragbar, wie an verschiedenen Stellen verdeutlicht werden wird. Ein wesentlicher Vor-
teil des relationalen Modells zur verteilten und parallelen Datenbankverarbeitung liegt
darin, dass die Anfragen mengenorientiert sind und somit ein weit groBeres Optimierungs-
potenzial besteht als fiir satzorientierte Zugriffsoperationen und Anfragesprachen [9]. Die
Mehrzahl Verteilter und Paralleler Datenbanksysteme basiert daher auch auf dem relatio-
nalen Datenmodell.

Wir diskutieren zunichst Grundlagen des relationalen Datenmodells und seiner Ope-
rationen. Es folgt die Beschreibung des internen Aufbaus von Datenbanksystemen
(DBS), welche aus einem Datenbankverwaltungssystem (Database-Management-System,
DBMS) und der Datenbank selbst bestehen. Die zur Transaktionsverwaltung benotig-
ten Funktionen werden mit dem Transaktionskonzept in Abschn. 2.3 erldutert. Nach
einer Diskussion wesentlicher DBS-Einsatzformen (OLTP, OLAP) wenden wir uns so-
genannten NoSQL-Systemen zu, die zunehmend Verbreitung finden und auch meist eine
verteilte Datenverwaltung unterstiitzen. Abschlieend diskutieren wir noch Grundlagen
von Rechnernetzen, die fiir das weitere Verstdndnis hilfreich sind. Mehrere Lehrbiicher
bieten weitergehende Informationen zur Einfiihrung in Datenbanksysteme, u. a. [18, 26],
zu DBS-Implementierungskonzepten fiir den zentralen Fall [14, 25] sowie zu Rechner-
netzen [29, 21].
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2.1 Relationales Datenmodell

In relationalen Datenbanken werden die Daten in Tabellen oder Relationen gespeichert.
Jede Relation besteht aus einer bestimmten Anzahl von Spalten oder Attributen sowie ei-
ner Menge von Zeilen oder Tupeln (Sétzen). Die Anzahl der Attribute bestimmt den Grad,
die Anzahl der Tupel die Kardinalitdt einer Relation. Abbildung 2.1 zeigt ein Beispiel
zweier Relationen vom Grad 3 und Kardinalitit 6 bzw. 5.

Jedem Attribut ist eine sogenannte Domain (Definitionsbereich) zugeordnet, die die
zuldssigen Werte festlegt. Die Beschreibung einer Relation umfasst den Namen der Rela-
tion und deren Attribute sowie die zugehdrigen Domains. Die Auspriagung der Relation
ist durch die Menge der Tupel gegeben und entspricht einer Teilmenge des kartesischen
Produktes iiber den Attribut-Domains. Die Mengeneigenschaft von Relationen bedeutet,
dass kein Tupel mehrfach vorkommen darf und dass keine vorgegebene Reihenfolge unter
den Tupeln besteht.

Das Relationenmodell schreibt zwei modellinhirente Integritdtsbedingungen vor, die
sogenannten relationalen Invarianten. Die Primérschliisselbedingung verlangt, dass zu
jeder Relation ein Attribut bzw. eine Kombination von Attributen als Primdrschliissel
fungiert, mit dem Tupel eindeutig identifiziert werden konnen. In Abb. 2.1 bilden z. B.
die Attribute KTONR (Relation KONTO) und KNR (Relation KUNDE) geeignete Primérschliis-
sel. Die zweite modellinhdrente Integrititsbedingung betrifft sogenannte Fremdschliissel,
mit denen Beziehungen zwischen Relationen realisiert werden konnen. In Abb. 2.1 ist
das Attribut KNR (Kundennummer) in Relation KONTO ein solcher Fremdschliissel, mit
dem der Inhaber eines Kontos durch einen Verweis auf den Primérschliissel der Relation
KUNDE reprisentiert wird. Die Fremdschliisselbedingung verlangt, dass das durch einen
Fremdschliisselwert referenzierte Tupel in der Datenbank existieren, d. h. dass in der re-
ferenzierten Relation ein entsprechender Primérschliisselwert definiert sein muss. Dies
nennt man referenzielle Integritét.

Zur Beschreibung relationaler Anfragen greifen wir (neben SQL) vor allem auf die
Relationenalgebra zuriick. Die Relationenalgebra erlaubt eine kompakte Darstellung von
Operationen und spezifiziert explizit die Basisoperatoren, die bei der Anfragebearbeitung
auszufiihren sind. Die Operatoren der Relationenalgebra sind mengenorientiert, da sie aus

Abb. 2.1 Beispiele von Rela- KONTO KUNDE

tionen KTONR KNR KTOSTAND KNR NAME GEBDAT
1234 K2 122,34 K2 Schulz 02.11.1976
2345 K4 12,43 K4 Meier 23.08.1972
3231 K1 122222 K3  Miller 04.07.1987
7654 K5 63,79 K1  Scholz 24.04.1959
9876 K2 55,77 K5 Weber 17.03.1942
5498 K4  -4506,77
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KTONR KNR KTOSTAND NAME GEBDAT
1234 K2 122,34 Schulz 02.11.1976
2345 K4 -12,43 Meier 23.08.1972
3231 K1 1222,22 Scholz 24.04.1959
7654 K5 63,79 Weber 17.03.1942
9876 K2 55,77 Schulz 02.11.1976
5498 K4  -4506,77 Meier 23.08.1972
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einer oder zwei Eingaberelationen wiederum eine Relation erzeugen. Neben allgemei-
nen mengentheoretischen Operatoren wie Vereinigung (U), Durchschnitt (M), kartesisches
Produkt (x) oder Differenz (—) interessieren vor allem die relationalen Operatoren Selek-

tion, Projektion und Verbund (Join).

Mit der Selektion op(R) wird eine zeilenweise (horizontale) Teilmenge einer Relati-
on R bestimmt, die alle Tupel enthilt, die das Selektionspridikat P erfiillen. Ein Beispiel
dazu findet sich in Abb. 2.2a. Die Projektion 7w ripuiisie(R) bildet eine spaltenweise
(vertikale) Teilmenge der Eingaberelation, wobei alle nicht spezifizierten Attribute ,,weg-
gefiltert” werden (Beispiel: Abb. 2.2b). Dabei werden zudem Duplikate eliminiert, um
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die Mengeneigenschaft der Ergebnisrelation zu wahren. Der Verbund (<) schlieBlich er-
laubt die Verkniipfung zweier Relationen, die Attribute mit iibereinstimmenden Domains
besitzen. Der mit Abstand wichtigste Verbundtyp ist der Gleichverbund (Equi-Join), bei
dem die Verkniipfung durch eine Gleichheitsbedingung auf den Verbundattributen defi-
niert ist. Der Gleichverbund zwischen Relation R mit Verbundattribut » und Relation S
mit Verbundattribut s kann als Selektion auf dem kartesischen Produkt zwischen R und S
definiert werden:

Rpq,=s § = o-r=S(R X S)

Der natiirliche Verbund zwischen zwei Relationen, bei denen die Verbundattribute den
gleichen Namen besitzen, ist definiert als Gleichverbund zwischen den Relationen, wobei
die Verbundattribute nur einmal im Ergebnis vorkommen. Aufgrund der Namenskonven-
tion kann beim natiirlichen Verbund die Join-Bedingung weggelassen werden (R > S).
Abbildung 2.2c zeigt ein Beispiel fiir den natiirlichen Verbund.

Der Semi-Join zwischen zwei Relationen R und S (R x S) ist definiert als ein Verbund,
in dessen Ergebnis nur Attribute der Relation R enthalten sind:

R Xy =g S = nR-Attribute(R Dy =g S)

Abbildung 2.2d zeigt ein Beispiel fiir einen (natiirlichen) Semi-Join, bei dem die Ver-
bundbeziehung sich auf gleichnamige Attribute in den Eingangstabellen bezieht. Semi-
Joins haben vor allem im Kontext von Verteilten Datenbanksystemen Bedeutung erlangt.
Sie erlauben eine Verkleinerung der Ergebnismenge gegeniiber dem normalen Join, was
zu einer Reduzierung der zu iibertragenden Datenmengen genutzt werden kann (s. Kap. 8).

Da die Operatoren Relationen als Eingabe verwenden und wiederum Relationen erzeu-
gen, konnen sie miteinander kombiniert werden, um komplexere Anfragen zu formulieren.
Ein Beispiel dazu ist in Abb. 2.2e gezeigt.

In der Praxis werden DB-Anfragen an relationale Datenbanksysteme in der standar-
disierten und weitverbreiteten Sprache SQOL formuliert, die wesentlich nutzerfreundlicher
als die Relationenalgebra ist. Im Gegensatz zur Relationenalgebra unterstiitzt SQL auch
die Berechnung sogenannter Aggregatfunktionen (z. B. MIN, MAX, SUM, COUNT, AVG) so-
wie die Sortierung von Ergebnismengen. In diesem Buch werden nur vereinzelt Beispiele
in SQL angegeben, die zudem weitgehend selbsterklidrend sein diirften. Die Anfrage aus
Abb. 2.2e kann in SQL z. B. folgendermafen formuliert werden:

SELECT NAME {Projektion auf Attribut Name}
FROM KONTO NATURAL JOIN KUNDE

{Angabe der Tabellen und Join-Ausdruck}
WHERE KTOSTAND < 0 {Selektionsbedingung}
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2.2 Aufbauvon Datenbanksystemen

Wir diskutieren zunichst die sogenannte Schemaarchitektur zentralisierter DBS, mit der
unterschiedliche Sichtweisen auf eine Datenbank unterstiitzt werden. Anschliefend be-
schreiben wir den internen DBS-Aufbau anhand eines dreistufigen Schichtenmodells.

2.2.1 Schemaarchitektur

Ein wesentlicher Vorteil moderner Datenbanksysteme liegt in der Bereitstellung einer ho-
hen Datenunabhingigkeit sowie der Moglichkeit, verschiedenen Benutzern unterschied-
liche Sichtweisen auf eine Datenbank zu ermdglichen. Dies wird durch eine dreistufige
Schemaarchitektur unterstiitzt (Abb. 2.3), welche vom ANSI/SPARC-Komitee vorgeschla-
gen wurde und in vielen DBS realisiert ist. Im Einzelnen sind dabei drei Arten von
Schemata zur Beschreibung des Datenbankaufbaus zu unterscheiden:

e Im Mittelpunkt steht dabei das konzeptionelle Schema, das den logischen Aufbau der
Datenbank vollstindig beschreibt. Im Falle relationaler Datenbanken enthilt das kon-
zeptionelle Schema die Definition s@mtlicher Relationen, Attribute, Domains, Integri-
tatsbedingungen etc.

e Benutzer bzw. Anwendungsprogramme greifen i. Allg. nicht direkt iiber das konzeptio-
nelle Schema auf die Datenbank zu, sondern iiber auf ihre Anforderungen und Zugriffs-
rechte ausgerichtete externe Schemata. Ein externes Schema enthilt i. Allg. nur eine
Teilmenge der Objekte des konzeptionellen Schemas, wodurch sich fiir die betreffen-
de Benutzergruppe eine einfachere DB-Benutzung ergibt sowie eine Zugriffskontrolle
unterstiitzt wird. Es wird damit auch ein hoherer Grad an Datenunabhiéngigkeit als mit
dem konzeptionellen Schema erreicht, da Anderungen im logischen DB-Aufbau nur
dann Riickwirkungen auf Anwendungen haben, falls sie Objekte des jeweiligen exter-
nen Schemas betreffen (logische Datenunabhiingigkeit).

e Das interne Schema beschreibt, wie logische Objekte des konzeptionellen Schemas
physisch gespeichert werden sollen (Clusterbildung, Komprimierung etc.) und welche

Abb. 2.3 DB-Schemaarchi-
tektur nach ANSI/SPARC

externes Schema 1 | *** | externes Schema n

konzeptionelles Schema
I

internes Schema

~
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Indexstrukturen vom DBMS zu warten sind. Diese Festlegungen werden automatisch
vom DBMS oder vom Datenbankadministrator getroffen und sind fiir den DB-Benutzer
vollkommen transparent (physische Datenunabhéngigkeit).

Die Schemaangaben reprisentieren Beschreibungsinformationen oder Metadaten iiber
den Datenbankaufbau, die innerhalb eines Katalogs (Data Dictionary) gefiihrt werden,
ebenso wie benutzerspezifische Angaben (Zugriffsrechte etc.). Die Daten selbst werden
physisch gemdB der Spezifikation des internen Schemas gespeichert. Beim Datenzu-
griff sind durch das DBMS gemifl der Schemaarchitektur entsprechende Abbildungen
zwischen externer und interner Représentation vorzunehmen.

2.2.2 Funktioneller Aufbau relationaler Datenbanksysteme

Der interne Aufbau eines Datenbankverwaltungssystems kann durch mehrstufige Schich-
tenmodelle beschrieben werden [14]. Dabei werden die Funktionen des DBMS aufein-
ander aufbauenden Schichten zugeordnet, welche Operationen und Objekte der DBMS-
Schnittstelle schrittweise auf interne Strukturen abbilden bis hinunter auf die Bitebene der
Externspeicher. Abbildung 2.4 verdeutlicht im mittleren Teil diesen Abbildungsprozess
anhand eines dreistufigen Schichtenmodells bestehend aus einem Daten-, Zugriffs- und
Speichersystem.

Das Datensystem bildet in diesem Modell die oberste Schicht, welche die mengenori-
entierten DB-Operationen einer deskriptiven Anfragesprache auf Objekten eines externen
Schemas zu verarbeiten hat. Diese Operationen werden entweder im Rahmen vordefinier-

Abb. 2.4 Aufbau eines zentra-

e deskriptive Anfragen
lisierten Datenbanksystems

(Zugriff auf Satzmengen)
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(Logging, Recovery,
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——— <
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Archiv- Metadaten
Kopien..
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ter Anwendungsprogramme gestellt oder aber interaktiv als Ad-hoc-Anfragen abgesetzt.
Aufgabe des Datensystems ist es, zu den DB-Operationen entsprechende Ausfithrungsplé-
ne zu erstellen (Query-Ubersetzung und -Optimierung) und zu bearbeiten. Dabei werden
u.a. externe Objektbezeichnungen auf interne Namen abgebildet und die Verwendung
von Basisoperatoren wie Selektion (Scan), Projektion oder Join festgelegt. Fiir jeden der
Basisoperatoren konnen mehrere Implementierungsalternativen bestehen, unter denen in
Abhingigkeit der DB-Operation, vorhandener Indexstrukturen sowie anderer Faktoren
eine Auswahl erfolgt. Die Ausfiithrung der Operatoren erfolgt mit den satzorientierten
Operationen des Zugriffssystems.

Das Zugriffssystem verwaltet die DB-Sitze innerhalb der Seiten und unterstiitzt
entsprechende Satzoperationen. Daneben werden dort fiir den schnellen Zugriff Zu-
griffspfade und Indexstrukturen fiir ausgewihlte Attribute gefiihrt, meist auf Basis von
B*-Biaumen. Clusterbildung (Clusterung) von hédufig zusammen referenzierten Sitzen ist
ebenfalls eine wirkungsvolle Technik, um die Anzahl von Seiten- und damit Externspei-
cherzugriffen zu reduzieren. Alternativ bzw. in Ergéinzung zur traditionellen Speicherung
ganzer Sitze innerhalb der Seiten (Row-Store-Ansatz) unterstiitzen relationale DBS
zunehmend eine spaltenweise Zerlegung und Speicherung von Sitzen im Rahmen soge-
nannter Column Stores [28, 1]. Damit werden die Attributwerte von Spalten benachbart in
Seiten gespeichert. Damit sind fiir Anfragen auf einzelnen Attributen signifikant weniger
Seiten zu verarbeiten, sodass sich die Ausfiihrungszeiten im Vergleich zu Row Stores oft
um ein Vielfaches beschleunigen lassen. Durch den Einsatz von Komprimierungstechni-
ken auf den Attributwerten lassen sich diese Effekte weiter steigern [2].

Das Speichersystem schlieBlich ist fiir die Verwaltung von DB-Seiten zustéindig, wobei
insbesondere ein DB-Puffer (Systempuffer) im Hauptspeicher verwaltet wird, um Lo-
kalitdt im Referenzverhalten zur Einsparung physischer E/A-Vorginge zu nutzen. Die
Zugriffe auf Externspeicher erfolgen iiblicherweise iiber die Dateiverwaltung des Be-
triebssystems, welche eine Abstraktion von physischen Geriteeigenschaften bietet.

Als Externspeicher dienen traditionell Magnetplattenspeicher, die eine sehr hohe Spei-
cherkapazitit zu geringen Kosten anbieten, jedoch verbunden mit langsamen Zugriffszei-
ten von mehreren Millisekunden pro Block (Seite). Fiir leistungskritische Anwendungen
werden daher zunehmend auch Flash-Speicher als Solid-State-Disk (SSD) eingesetzt, die
im Vergleich zu Magnetplatten wesentlich schnellere Zugriffszeiten und E/A-Raten (bei
rlickldufigen relativen Zusatzkosten) ermoglichen [22, 11]. Ein weiterer Trend besteht in
der zunehmenden Verwendung von Hauptspeicher- oder In-Memory-Datenbanken, um
Externspeicherzugriffe fiir den Datenbankzugriff komplett auszuschlieBen [24, 19]. In
diesem Fall sind die Dauerhaftigkeit der Daten und die Transaktionseigenschaften (Ab-
schn. 2.3) durch eine Replikation der Daten in anderen Rechnern zu gewéhrleisten, was zu
verteilten Systemarchitekturen fiihrt. Daneben erhofft man sich kiinftig von neuen nicht-
fliichtigen Halbleiterspeichertechnologien wie PCM (Phase Change Memory) signifikante
Vorteile fiir den DBS-Einsatz [7]. Wir werden in diesem Buch jedoch meist die klassische
und weiterhin dominierende Nutzung von Plattenspeichern zur dauerhaften Datenspeiche-
rung voraussetzen.



30 2 Grundlagen zu Datenbanken und verteilten Systemen

Ergiinzend zu den diskutierten Schichten umfasst ein DBMS Funktionen zur Zugriffs-
kontrolle, zur Verwaltung von Metadaten (die in unterschiedlicher Ausprigung in allen
Schichten benotigt werden) sowie zur Transaktionsverwaltung, um die ACID-Eigenschaf-
ten sicherzustellen.

2.3 Das Transaktionskonzept (ACID)

Die DB-Verarbeitung erfolgt in der Regel durch Transaktionen, welche aus einer oder
mehreren Operationen bestehen. Beziiglich der Ausfithrung von Transaktionen garantie-
ren Datenbanksysteme die Einhaltung des sogenannten Transaktionskonzepts [15]. Dies
betrifft die automatische Gewihrleistung der folgenden vier kennzeichnenden ACID-Ei-
genschaften (Atomicity, Consistency, Isolation, Durability) von Transaktionen:

1. Atomaritdt (,,Alles oder nichts®): Anderungen einer Transaktion werden entweder
vollkommen oder gar nicht in die Datenbank eingebracht. Diese Eigenschaft ermog-
licht eine erhebliche Vereinfachung der Anwendungsprogrammierung, da Fehlersitua-
tionen wihrend der Programmausfiihrung (z. B. Rechnerausfall) nicht im Programm
abgefangen werden miissen. Das DBMS sorgt dafiir, dass die Transaktion in einem
solchen Fall vollstindig zuriickgesetzt wird, sodass keine ihrer Anderungen in der
Datenbank verbleibt. Der Programmierer kann somit bei der Realisierung von An-
wendungen von einer fehlerfreien Umgebung ausgehen.

2. Konsistenz: Die Transaktion ist die Einheit der Datenbankkonsistenz. Dies bedeutet,
dass bei Beginn und nach Ende einer Transaktion simtliche Integrititsbedingungen
erfiillt sind.

3. Isolation: Datenbanksysteme unterstiitzen typischerweise eine grofle Anzahl von Be-
nutzern, die gleichzeitig auf die Datenbank zugreifen konnen. Trotz dieses Mehrbe-
nutzerbetriebes wird garantiert, dass dadurch keine unerwiinschten Nebenwirkungen
eintreten (z. B. gegenseitiges Uberschreiben derselben Datenbankobjekte). Vielmehr
bietet das DBMS jedem Benutzer bzw. Programm einen ,,JJogischen Einbenutzerbe-
trieb®, sodass parallele Datenbankzugriffe anderer Benutzer unsichtbar bleiben. Auch
hierdurch ergibt sich eine erhebliche Vereinfachung der Programmierung.

4. Dauerhaftigkeit: Die Dauerhaftigkeit von erfolgreich beendeten Transaktionen wird
garantiert. Dies bedeutet, dass Anderungen dieser Transaktionen alle erwarteten Fehler
(insbesondere Rechnerausfille, Externspeicherfehler und Nachrichtenverlust) iiberle-
ben.

Die Konsistenziiberwachung (Eigenschaft 2) erfordert die Uberpriifung aller anwendungs-
seitig definierten Integritdtsbedingungen sowie der modellinhirenten Bedingungen (rela-
tionale Invarianten) bei der Ausfiihrung von Anderungstransaktionen. Eigenschaften 1 und
4 werden vom Datenbanksystem durch geeignete Logging- und Recovery-Mallnahmen
eingehalten. Nach einem Rechnerausfall wird insbesondere der jiingste transaktionskon-
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sistente Datenbankzustand hergestellt. Dazu erfolgt ein Zuriicksetzen aller Transaktionen,
die aufgrund des Rechnerausfalles nicht zu Ende gekommen sind (Undo-Recovery); fiir
erfolgreiche Transaktionen wird eine Redo-Recovery vorgenommen, um deren Anderun-
gen in die Datenbank einzubringen (falls erforderlich).

Zur Gewihrung der Isolation im Mehrbenutzerbetrieb (Eigenschaft 3) sind geeignete
Verfahren zur Synchronisation (Concurrency Control) bereitzustellen. Das allgemein ak-
zeptierte Korrektheitskriterium ist dabei die Serialisierbarkeit. Obwohl ein grofies Spek-
trum von Synchronisationsverfahren zur Wahrung der Serialisierbarkeit vorgeschlagen
wurde, verwenden existierende Datenbanksysteme vorrangig Sperrverfahren zur Synchro-
nisation. Lese- und Schreibsperren werden dabei liblicherweise bis zum Transaktionsende
gehalten, um Serialisierbarkeit zu gewhrleisten und Anderungen einer Transaktion nicht
vor deren Commit (erfolgreichem Ende) anderen Transaktionen zugénglich zu machen
(striktes Zwei-Phasen-Sperrprotokoll). Fiir eine hohe Leistungsfahigkeit ist es wesent-
lich, eine Synchronisation mit moglichst wenig Sperrkonflikten und Riicksetzungen zu
erreichen. Dies verlangt die Unterstiitzung feiner Sperrgranulate (z. B. einzelne DB-Sitze)
innerhalb eines hierarchischen Verfahrens sowie ggf. Spezialprotokolle fiir Datenobjekte
wie Indexstrukturen [12].

Die Realisierung des Transaktionskonzepts fiir verteilte DMS wird im Teil IV dieses
Buchs ausfiihrlich erldutert. Dabei wird auch auf die Basistechniken aus zentralisierten
DBS eingegangen, z. B. zur Synchronisation (Kap. 12).

2.4 DBS-Einsatz: OLTP vs. OLAP

Der operationale Betrieb mit lokalen Datenmodifikationen und die Analyse grofler Da-
tenbestinde sind zwei verbreitete Szenarien fiir den Datenbankeinsatz, die stark unter-
schiedliche Anforderungen aufweisen. Wir werden beide Szenarien im Folgenden kurz
skizzieren.

2.4.1 Online Transaction Processing

Traditionellerweise werden DBS intensiv zur effizienten Verarbeitung von Transaktionen
im Rahmen sogenannter OLTP-Anwendungen (Online Transaction Processing) einge-
setzt. Die Anwendungsfunktionen werden durch eine Reihe vordefinierter Anwendungs-
programme realisiert, welche auf die Datenbank fiir Lese- und Anderungsoperationen
zugreifen. Typische OLTP-Anwendungen sind Onlinebanking oder Auskunfts- und Bu-
chungssysteme, deren Dienste meist iiber Webformulare aufgerufen und mit aktuellen
Parametern (z. B. Kontonummer fiir eine Kontostandsabfrage) versorgt werden. Dem Nut-
zer bleiben alle Implementierungsdetails der Anwendungsprogramme sowie der indirekt
involvierten Datenbanken vollstindig verborgen. Die Transaktionen sind meist sehr ein-
fach und umfassen nur wenige Datenbankoperationen. Sie miissen fiir die interaktive
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Ausfithrung in sehr kurzer Zeit (maximal einige Sekunden) bearbeitet werden. Zudem
miissen sehr hohe Transaktionsraten unterstiitzt werden, um viele Nutzer gleichzeitig zu
bedienen. Wesentlich fiir OLTP ist die Gewihrleistung der ACID-Eigenschaften, um alle
Datenbankénderungen sicher und korrekt durchzufiihren.

OLTP-Anwendungen sind ein klassisches Einsatzgebiet etablierter relationaler DBMS,
wie z. B. Oracle, IBM DB2, Microsoft SQL-Server oder MySQL. Jedoch wurde in den letz-
ten Jahren eine Reihe von neueren relationalen DBMS mit Fokus auf OLTP-Anwendungen
entwickelt, die auch als NewSQL-Systeme bezeichnet werden [13]. Sie versuchen durch
den OLTP-Fokus u. a. die Leistungsfihigkeit signifikant zu erhohen, z. B. um sehr viele
Nutzer von Webanwendungen gleichzeitig zu unterstiitzen. Dies erfolgt zum Teil durch
eine parallele und verteilte Transaktionsausfiihrung, wie wir sie in diesem Buch behandeln
werden. Zudem werden in Systemen wie VoltDB (sowie dem zugehorigen Forschungspro-
totypen H-Store [17]) und MemSQL In-Memory-Datenbanken zum weitgehenden Wegfall
von I/O-Verzogerungen vorausgesetzt und darauf zugeschnittene Synchronisations- und
Recovery-Mechanismen verwendet. Ein aktueller Einsatzschwerpunkt liegt in der schnel-
len Realzeitverarbeitung von Ereignissen und Sensordaten, wie Aktienkursen, Twitter-
Nachrichten, Websiteinteraktionen u. A. [5]. Das System Google Spanner kann aufgrund
seiner Unterstiitzung von relationendhnlichen Datenstrukturen, von SQL und ACID (s.
Kap. 12 und 15.3) auch als ein NewSQL-System angesehen werden, das sich durch eine
massive Skalierbarkeit auf viele Tausende Rechner auszeichnet [8].

2.4.2 OLAP und Data Warehouses

Neben OLTP-Transaktionen sind auf Datenbanken auch héufig Analysen durchzufiih-
ren, in denen zur Unterstiitzung von Unternehmensentscheidungen (Decision Support)
grofle Datenmengen gelesen und ausgewertet werden. Diese Auswertungen sollten mog-
lichst auch interaktiv in relativ kurzer Zeit ausfiihrbar sein, wobei man hier zur Ab-
grenzung zu OLTP von OLAP (Online Analytical Processing) spricht. Die gleichzeitige
Ausfithrung von OLAP-Analysen und OLTP-Transaktionen auf demselben Datenbestand
kann jedoch zu gegenseitigen Behinderungen fiihren, die insbesondere die Einhaltung der
OLTP-Leistungsziele beziiglich Antwortzeiten und Durchsatz gefiahrden. Dies ist einer
der Griinde dafiir, dass Analyseanwendungen héufig auf dedizierten Data-Warehouse-
Datenbanken [3, 20] durchgefiihrt werden, die Daten aus den OLTP-Systemen redundant
fiihren. Zudem werden in Data Warehouses meist Daten aus mehreren Datenquellen zu-
sammengefiihrt und konsolidiert, um tibergreifende Auswertungen zu ermoglichen (siehe
Abschn. 3.5). Dabei werden die Daten fiir Analysezwecke gezielt strukturiert, um eine
grofe Flexibilitdt und schnelle Berechnung von Auswertungen zu erreichen. Insbeson-
dere gilt es fiir OLAP eine Vielzahl mehrdimensionaler Auswertungen sowie vielfiltige
Aggregationsmoglichkeiten von Daten zu unterstiitzen, z. B. um die Umsatz- oder Gewin-
nentwicklung eines Unternehmens fiir unterschiedliche Zeitrdume, Regionen oder Pro-
duktarten auswerten und vergleichen zu kénnen.
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Fiir Data Warehouses auf Basis von relationalen Datenbanken werden fiir diese mehr-
dimensionalen Auswertungen die Daten meist gemif eines Stern-Schemas (Star Schema)
oder einer seiner Varianten wie Schneeflocken- (Snowflake-) oder Galaxie-Schema struk-
turiert. Ein einfaches Beispiel fiir ein derartiges Star Schema zeigt Abb. 2.5. Dabei steht
eine sogenannte Faktentabelle im Zentrum, welche alle Einzelsitze zu den auszuwerten-
den Kenngroflen enthilt, im Beispiel jedes Verkaufsereignis mit der Anzahl verkaufter
Produkte und dem damit erzielten Umsatz. Durch Fremdschliisselverweise auf Dimensi-
onstabellen werden die einzelnen Fakten semantisch beschrieben, im Beispiel beziiglich
des Verkaufszeitpunkts, des kaufenden Kunden, des verkaufenden Hindlers und des ver-
kauften Produkts. Die Masse der Daten ist typischerweise in der Faktentabelle angesiedelt,
da die meisten Dimensionstabellen bis auf Ausnahmen wie fiir Produkte oder Kunden eher
klein sind.

Alle Attribute der Dimensionstabellen konnen fiir die Einschriankung der auszuwerten-
den Fakten herangezogen werden, wobei die Wertebereiche der Dimensionen oft hierar-
chisch strukturiert sind, um unterschiedliche Auswertungsgranularitiiten zu unterstiitzen.
So ist im Beispiel beziiglich der Zeitdimension die Auswertung auf der Ebene von Tagen,
Monaten, Quartalen und Jahren moglich; Héndler lassen sich nach Ort, Bundesland und
Region eingrenzen und produktbezogene Auswertungen konnen fiir einzelne Produkte,
Produktgruppen oder Produkttypen erfolgen. Die (mehrdimensionalen) Auswertungen re-
sultieren in sogenannte Star Joins, in denen die Faktentabelle mit den Dimensionstabellen
verkniipft werden und auf den selektierten Fakten in der Regel mehrere Gruppierungen
und Aggregationen erfolgen. Der folgende Star Join gruppiert und aggregiert die An-
zahl verkaufter Produkte und die erzielten Umsitze fiir die beiden Hersteller Apple und
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Samsung nach Quartal und Produkttyp, um Vergleiche beziiglich der genannten drei Di-
mensionen zu unterstiitzen.

SELECT Quartal, Hersteller, Produkttyp, SUM(Anzahl), SUM(Umsatz)

FROM Verkauf V, Zeit Z, Produkt P

WHERE Hersteller IN (‘Apple’,’Samsung’) AND Jahr=2013 AND
V.ProduktID=P.ProduktID AND V.ZID=Z.ZID {Joinbedingungen}

GROUP BY Quartal, Hersteller, Produkttyp

Die effiziente OLAP-Unterstiitzung stellt aufgrund der groen Datenmengen und der
Vielzahl moglicher, komplexer Auswertungen hohe Leistungsanforderungen, die u.a.
durch den Einsatz Paralleler DBS abgedeckt werden konnen. Daneben wurden Techniken
wie die Nutzung von Bitlisten-Indizes und materialisierte Sichten mit vorberechneten
Aggregationsergebnissen entwickelt und in zahlreichen DBMS unterstiitzt [3, 20]. Eine
weitere signifikante Leistungssteigerung wird durch die Nutzung von In-Memory-Da-
tenbanken und Column Stores ermoglicht [1]. Ahnlich wie mit den NewSQL-Systemen
im OLTP-Bereich entstand auch im OLAP-Umfeld eine Vielzahl von neuen Systement-
wicklungen, die u. a. auf Technologien wie Column Stores und In-Memory-Verarbeitung
setzen. Beispielhaft seien genannt SAP HANA, Exasol, Greenplum oder HP Vertica. Ei-
nige In-Memory-Ansitze wie SAP HANA oder der Prototyp HyPer versuchen sowohl
OLTP- als auch OLAP-Anwendungen effizient zu unterstiitzen [24, 19].

2,5 NoSQL-Systeme

Datenbanksysteme fokussieren auf die effiziente und sichere Verarbeitung grofler Men-
gen strukturierter Daten. Der Grofiteil erzeugter Daten, insbesondere im Web, in sozia-
len Netzen oder auf mobilen Gerdten wie Smartphones, ist jedoch nur teilstrukturiert
(E-Mail-Nachrichten, Webseiten, Benutzerprofile, Produktangebote etc.) oder unstruktu-
riert (z. B. Fotos, Videos). Die Verarbeitung solcher Daten (bzw. generell von Big Data)
mit relationalen DBS hat sich vielfach als zu ineffizient und unflexibel erwiesen, was
zur Entwicklung von sogenannten NoSQL-Systemen zum Datenmanagement gefiihrt hat.
Unter diese Bezeichnung wird eine Vielzahl von Systemen gerechnet, die meist durch
folgende Eigenschaften gekennzeichnet sind:

nichtrelationale Datenorganisation,

schemafrei,

verteilte Realisierung,

hohe Skalierbarkeit auf grof3e Datenmengen,
replizierte Datenspeicherung fiir hohe Verfiigbarkeit,
kein SQL,
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Durch die Abkehr vom relationalen Datenmodell und der damit verbundenen Notwen-
digkeit, den Aufbau einer Datenbank vorab in einem Schema zu definieren, ergibt sich
eine hohe Flexibilitdt zur notwendigen Verwaltung vieler teil- und unstrukturierter Daten
mit hoher Variabilitdt. Zur hohen Skalierbarkeit auf grofle Datenmengen bzw. eine sehr
grofle Anzahl von Nutzern sind verteilte Losungen erforderlich. Dafiir werden Abstriche
im Funktionsumfang in Kauf genommen, insbesondere bei den Transaktionseigenschaf-
ten sowie den Zugriffs- und Anfragemoglichkeiten (keine SQL-Unterstiitzung). Anstelle
der ACID-Eigenschaften werden dabei teilweise die schwécheren BASE-Eigenschaften
(Basically Available, Soft state, Eventually consistent) verfolgt (siehe Kap. 15).

Die meisten NoSQL-Systeme lassen sich einer der folgenden Gruppen zuordnen [4,
16, 13]:

Key Value Stores oder

erweiterbare Record Stores (Column Family Stores) oder
Document Stores oder

Graph-Datenbanksysteme.

Wie in Abb. 2.6 gezeigt, nimmt fiir die Systeme in der genannten Reihenfolge die Kom-
plexitit der Daten und Zugriffsoperationen zu, wihrend die typischerweise unterstiitzten
Datenvolumina abnehmen. Somit wird von Key Value Stores die grofite Skalierbarkeit
hinsichtlich des Datenumfangs unterstiitzt, jedoch fiir einfach strukturierte Daten und
einfache Zugriffsoperationen. Umgekehrt sind Graph-Datenbanken fiir die komplexesten
Daten und Operationen ausgelegt.

Key Value Stores sind daher von den genannten Kategorien am einfachsten beziig-
lich ihrer Datenstrukturierung und den unterstiitzten Operationen ausgelegt. Ein Daten-
satz wird dabei liber einen systemweit eindeutigen Schliissel (Key) identifiziert und be-
sitzt daneben einen fiir das System meist nicht weiter interpretierbaren Zusatzwert, z. B.
zur Speicherung von Zahlen, Strings, Arrays, Webseiten, Texten, Fotos. Somit wird eine
schemafreie Speicherung und Verwaltung beliebiger Daten unterstiitzt. Als Operationen
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werden nur einfache Lese- und Schreibzugriffe iiber den Schliissel unterstiitzt; die Verar-
beitung der den Schliisseln zugeordneten Werte ist durch die Anwendungen zu realisieren.
Die Verteilung auf viele Knoten und eine hohe Skalierbarkeit sind damit sehr einfach zu
erreichen. Key Value Stores konnen noch danach unterschieden werden, ob sie die ver-
teilte Speicherung der Daten im Hauptspeicher (In-Memory Key Value Stores) oder auf
Externspeicher vornehmen (persistente Key Value Stores) [13]. Beispiele von In-Memory-
Systemen sind Redis und Memcached, zu den Vertretern persistenter Key Value Stores
zihlen Voldemort und Riak.

Erweiterbare Record Stores gehen auf Google BigTable [6] zuriick, welches eine fle-
xible Tabellenstruktur mit sogenannten Spaltenfamilien (Column Families) verwendet. Es
gibt dabei ein vordefiniertes Tabellenschema, jedoch lassen sich im Rahmen der Spal-
tenfamilien jederzeit neue Attribute erginzen. Zudem konnen unterschiedliche Sitze ver-
schiedene Spaltenfamilien aufweisen, wodurch eine hohe Flexibilitéit entsteht. Der Zu-
griff erfolgt wiederum primér iiber den eindeutigen Key der Sétze. Als Nachbildung von
BigTable ist Apache HBase ein bekannter Vertreter dieser Kategorie, der Teil des Big-
Data-Software-Okosystems Hadoop ist. Verwandte Implementierungen sind Cassandra
und DynamoDB, wenngleich sie eine abgewandelte Tabellenstruktur verwenden.

Document Stores wie MongoDB, CouchDB oder MarkLogic fokussieren auf die sche-
malose und skalierbare Verwaltung teilstrukturierter Dokumente, z. B. im JSON-Format
(JavaScript Object Notation). Damit kénnen Daten fiir Anwendungen im Web oder in so-
zialen Netzwerken flexibel verwaltet werden, z. B. Benutzer mit ihren Fotos, Nachrichten.
Jedes Dokument hat einen eindeutigen Schliissel, kann jedoch ansonsten unterschiedlich
strukturiert sein. Fiir den Zugriff auf die Dokumente werden einfache, mengenorientierte
Anfragesprachen bereitgestellt, woriiber Bedingungen auf den Attributen der Dokumente
ausgewertet werden konnen. Attribute konnen zur beschleunigten Auswertung von Anfra-
gen indexiert werden.

Graph-Datenbanksysteme wie Neo4J oder HypergraphDB verwalten die Datenobjekte
und die Beziehungen zwischen ihnen gemif eines Graph-Datenmodells [27]. Besonders
populér ist das auch in Neo4] genutzte Property-Graph-Datenmodell, bei dem Knoten
und Kanten beliebig viele Attribute (Properties) aufweisen kdnnen. Graph-DBS eignen
sich besonders zur Verwaltung und Auswertung komplexer Beziehungen und Abhéngig-
keiten, z. B. in sozialen Netzwerken oder fiir wissenschaftliche Anwendungen mit grof3en
Netzstrukturen wie Proteinnetzwerke. Die Systeme unterstiitzen dafiir i. Allg. komplexe
Anfragesprachen, die zum Teil iiber die Fihigkeiten von SQL hinausgehen. Allerdings
stehen hier die Skalierbarkeit und Verteilung oft nicht im Vordergrund. Wir werden diese
Systeme daher in diesem Buch auch nicht weiter betrachten.

Die bereits im vorigen Abschnitt diskutierten NewSQL-Systeme verstehen sich zum
Teil als Alternative zu den NoSQL-Systemen, da sie ebenfalls eine hohe Skalierbarkeit
und Verfiigbarkeit anstreben, jedoch unter Beibehaltung von SQL und den ACID-Zusi-
cherungen. Aufgrund des Festhaltens am Relationenmodell bleiben jedoch die Einschrin-
kungen hinsichtlich der Flexibilitit und Unterstiitzung teilstrukturierter Daten.
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2.6 Rechnernetze und verteilte Systeme

Ein Rechnernetz verbindet mehrere Rechner miteinander und erlaubt den Austausch von
Informationen (Nachrichten) zwischen ihnen. Wir diskutieren zunichst unterschiedliche
Typen von Rechnernetzen und gehen danach auf Kommunikationsprotokolle ein. Fiir eine
detaillierte Behandlung von Rechnernetzen und Kommunikationsprotokollen muss auf die
reichlich vorhandene Literatur verwiesen werden, z. B. [29, 21].

2.6.1 Typen von Rechnernetzen

Rechnernetze lassen sich nach vielerlei Gesichtspunkten klassifizieren, z. B. nach dem
verwendeten Ubertragungsmedium (Kupferkabel, Glasfaserkabel oder drahtlose Ubertra-
gung in WLAN- und Sensornetzen oder iiber Satelliten), der Netzwerktopologie (Ring,
Bus, Sternstruktur, vollvermaschtes Netz etc.), Punkt-zu-Punkt- vs. Broadcast-Verbin-
dung, Leitungs- vs. Paketvermittlung oder nach rdumlicher Entfernung [29]. Fiir unsere
Zwecke ist vor allem die Einteilung nach rdumlicher Entfernung von Interesse, wobei man
grob drei Kategorien unterscheiden kann:

o Cluster,
e Lokales Netzwerk (Local Area Network, LAN),
o Weitverkehrsnetz (Wide Area Network, WAN).

Ein Cluster besteht aus mehreren rdumlich benachbarten Rechnern, die typischerweise nur
wenige Meter voneinander getrennt sind. Die Kommunikation erfolgt iiber ein Hochge-
schwindigkeitsnetz mit hoher Ubertragungsbandbreite und kurzen Nachrichtenlaufzeiten.
Lokale Netze erlauben grofere Entfernungen zwischen den Rechnern bis zu wenigen
Kilometern. Dariiber hinaus spricht man von Weitverkehrsnetzen, die auch mehrere Kon-
tinente umfassen konnen. Die Kommunikation im WAN-Bereich erfolgt primir iiber das
offentliche Internet. Alternativ kann auf langsamere Telefonnetzwerke oder privat betrie-
bene Verbindungen zuriickgegriffen werden.

Die genannten Netzwerktypen weisen erhebliche Unterschiede beziiglich Leistungs-
und Verfiigbarkeitsmerkmalen auf. Grob gesagt nehmen sowohl Leistungsfahigkeit als
auch Fehlertoleranz (gegeniiber Leitungsausfall, Nachrichtenverlust, Nachrichtendupli-
zierung etc.) mit zunehmender geografischer Verteilung stark ab. Wihrend innerhalb
eines Clusters derzeit Ubertragungsbandbreiten von ca. 10-100 Gbit/s erreicht werden,
operieren typische LANs auf Ethernet-Basis zwischen 100—-1000Mbit/s. Die Ubertra-
gungsgeschwindigkeit von Weitverkehrsnetzen lag um 1990 noch meist zwischen 10
und 100 Kbit/s, hat sich jedoch im Internetkontext deutlich auf Werte im Bereich von
100 Mbit/s gesteigert. Die Ubertragungsdauer im Weitverkehrsbereich ist jedoch nicht
nur durch die Bandbreite beeinflusst, sondern auch durch die aufgrund der groflen geo-
grafischen Entfernungen betrichtlichen Signallaufzeiten, die letztlich durch die Licht-
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Tab.2.1 Typische Leistungsmerkmale von Rechnernetzen (1990 vs. 2010)
Durchmesser (km) | Latenzzeit (ms) | Bandbreite (Mbit/s) | Ubertragung 10 KB (ms)

1990 2010 1990 2010
Cluster 0,02 0,001 1000 10.000 0,1 0,01
LAN 1 0,01 10 1000 10 0,1
WAN 10.000 100 0,05 100 1700 101

geschwindigkeit begrenzt sind. Die Ubertragungsdauer einer Nachricht ist im Internet
zudem noch stark von lastbedingten Verzégerungen bei der Weiterleitung der Nachrich-
ten iiber Vermittlungsknoten beeinflusst. Hinzu kommt der CPU-seitige Aufwand zur
Abwicklung des Kommunikationsprotokolls.

Zur Verdeutlichung der Leistungsunterschiede sind in der Tab. 2.1 Schitzwerte fiir
die Latenzzeit (Signallaufzeit), Bandbreite sowie Ubertragungsdauer einer Nachricht von
10KB fiir die Jahre 1990 und 2010 zusammengestellt. Die Ubertragungsdauer enthilt
dabei die durch die geografische Entfernung bestimmte Signallaufzeit sowie die durch
die Bandbreite begrenzte Ubertragungszeit als auch CPU-Belegungszeiten zur Abwick-
lung des Kommunikationsprotokolls. Man erkennt, dass die Ubertragungsbandbreite im
Weitverkehrsbereich sich besonders gesteigert hat und damit keinen leistungsbegrenzen-
den Faktor mehr darstellt. Dennoch bleiben Weitverkehrsnetze signifikant langsamer als
lokale Netze, da die Ubertragungszeiten zunehmend durch die Signallaufzeiten (Lichtge-
schwindigkeit) dominiert werden.

2.6.2 Kommunikationsprotokolle

Der Nachrichtenaustausch zwischen zwei Kommunikationspartnern erfolgt nach festge-
legten Kommunikationsprotokollen, welche regeln, wie die einzelnen Nachrichten auf-
gebaut sind und in welcher Reihenfolge sie verschickt werden konnen. Ublicherweise
kommt eine Hierarchie von Protokollen zum Einsatz, die innerhalb einer Kommunika-
tionsarchitektur angeordnet sind. Solche Architekturen wurden sowohl herstellerneutral
(ISO OSI, TCP/IP etc.) als auch von einzelnen Herstellern fiir ihre Plattformen definiert.
Den Kommunikationsarchitekturen ist gemein, dass sie als Schichtenmodelle realisiert
sind. Die einzelnen Kommunikationsprotokolle regeln dabei jeweils die Kommunikati-
on zwischen Instanzen derselben Schicht. Zur Realisierung eines Protokolls der Schicht
i + 1 werden die Dienste der Schicht i genutzt, ohne die Realisierungseinzelheiten der
darunterliegenden Schichten kennen zu miissen.

Die in der Praxis fiir LANs und WANs bedeutsamste Kommunikationsarchitektur ba-
siert auf dem Internetprotokoll TCP/IP und umfasst inklusive einer Anwendungsschicht
die fiinf in Abb. 2.7 gezeigten Schichten. In Vermittlungsknoten wie Switches und Router
sind lediglich die unteren zwei bzw. drei Schichten reprisentiert. Die Kommunikation ver-
lauft bei dem in der Transportschicht realisierten TCP-Protokoll ,,verbindungsorientiert®,
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d.h., es sind zunichst logische Verbindungen zwischen den Kommunikationspartnern
aufzubauen, iiber die dann die Nachrichten ausgetauscht werden. Nach Beendigung der
Dateniibertragung werden die Verbindungen wieder abgebaut. Fiir ,,verbindungslose* Pro-
tokolle wie UCP mit Kommunikation iiber sogenannte Datagramme entféllt der Aufwand
der Verbindungsverwaltung, dafiir besteht eine reduzierte Fehlertoleranz z. B. hinsichtlich
Nachrichtenverlust oder Uberholvorgingen. Auf der Anwendungsebene sind zahlreiche
Protokolle angesiedelt, insbesondere zur Unterstiitzung von klassischen Internetdiensten
wie Web (HTTP), E-Mail (SMTP, IMAP, POP3), Adressauflosung (DNS) oder Dateitrans-
fers (FTP). Auf eine genauere Beschreibung der einzelnen Schichten soll hier verzichtet
werden. Wir verweisen dazu auf Lehrbiicher wie [29, 21].

2.6.3 Kommunikation in Clustern und Datencentern

Die Kommunikationstechnologien fiir LAN koénnen im Prinzip auch zur Kommunikation
zwischen Rechnern in Clustern und Datencentern eingesetzt werden, z. B. zur Realisie-
rung von Parallelen DBS vom Typ Shared Nothing. Der Vorteil liegt dabei in der Nutzung
einer preiswerten Standardtechnologie, z. B. auf Ethernet-Basis. Dabei werden die einzel-
nen Rechner iiblicherweise iiber einen Switch bzw. bei groerer Knotenzahl eine Hierar-
chie von Switches miteinander gekoppelt. Abbildung 2.8 [21] zeigt dazu eine mogliche
Realisierung fiir den Einsatz in einem Datencenter. Dabei besteht das Datencenter aus ei-
ner groferen Zahl von Racks mit typischerweise jeweils 20-40 modular austauschbaren
Knoten (,,blades*), bestehend aus Prozessoren, lokalem Hauptspeicher und Festplatten-
speicher. Die Rechner eines Racks sind direkt mit einem ,,7Top-of-Rack®-(TOR-)Switch
gekoppelt, iiber den innerhalb eines Racks schnell kommuniziert werden kann. Die TOR-
Switches sind untereinander iiber weitere Switches gekoppelt und letztlich iiber Router mit
dem Internet und externen Nutzern verbunden. Die Kommunikation zwischen Rechnern
verschiedener Racks ist damit i. Allg. deutlich langsamer als innerhalb eines Racks, da
weitere Switches an der Kommunikation beteiligt sind und es zu gegenseitigen Behinde-
rungen auf den gemeinsam genutzten Switch-Verbindungen kommen kann. Aus diesem
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Abb. 2.8 Kommunikationsarchitektur in einem Datencenter (nach [21])
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Grund kommen verstirkt leistungsfihigere Verbindungsnetzwerke fiir Datencenter zum
Einsatz, u. a. mit zusétzlichen Verbindungen zwischen den Switches [21].

Im Hochleistungsbereich werden auch fiir kleinere Cluster, z. B. zur Realisierung von
Shared-Disk-Systemen, hdufig schnellere Kommunikationsnetzwerke bzw. Spezialproto-
kolle eingesetzt. So wird der Zugriff von Servern auf gemeinsam genutzte Speichernetz-
werke (Storage Area Networks, SANs) meist iliber Glasfaserverbindungen und Protokol-
le wie Fiber Channel (FC) mit Ubertragungsraten von mehreren Gbit/s realisiert [30]. Ein
Vorteil dabei ist, dass die Externspeicher bis zu mehreren Kilometern von den Rechnern
entfernt untergebracht werden konnen, was die Fehlertoleranz des Gesamtsystems erhoht.
Zudem werden oft serielle Hochleistungsnetzwerke wie Infiniband-Switches oder herstel-
lerspezifische Technologien (z. B. von Cluster-Herstellern wie HP oder Oracle/Sun) mit ho-
hen Gbit/s-Ubertragungsraten unterstiitzt. Ein weiterer Trend liegt in der Nutzung spezieller
Kommunikationsprotokolle, die den Overhead im Betriebssystem und von vielen Schichten
eines Protokoll-Stacks umgehen. So wird mit Technologien wie Remote Direct Memory Ac-
cess (RDMA ) ein schneller Nachrichten- und Datenaustausch unterstiitzt, bei dem direkt auf
vordefinierte Speicherbereiche anderer Knoten zugegriffen werden kann. Gemaf [23] wird
damit eine Datentransferzeit (round trip latency) von 3 Mikrosekunden bei im Vergleich zur
Nachrichtenkommunikation wesentlich reduziertem Verarbeitungs-Overhead erreicht.

2.7 Ubungsaufgaben

Ubung 2.1 (No versus New)

Stellen Sie die Anforderungen an NoSQL denen von NewSQL gegeniiber. Geben Sie fiir
beide Systemklassen je eine Anwendungsklasse an, die besonders gut zu diesen Anfor-
derungen passt, und diskutieren Sie, welche Nachteile die Nutzung der jeweils anderen
Systemvariante hitte.
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Architekturen fiir verteiltes und paralleles
Datenmanagement

Zur verteilten und parallelen Datenverwaltung besteht ein breites Spektrum an Architektu-
ren, um den unterschiedlichen Anforderungen wie Skalierbarkeit, Verfiigbarkeit, Knoten-
autonomie u. a. gerecht zu werden. Die wenig einschrinkende Randbedingung ist dabei
nur, dass die Datenverwaltung kooperativ auf mehreren Prozessoren und Rechnerknoten
durchgefiihrt wird, was bereits bei einem Server mit mehreren Prozessoren bzw. Cores
der Fall ist. Wir wollen in diesem Kapitel die wesentlichen Architekturklassen mit ih-
ren Figenschaften und Varianten unterscheiden, deren Realisierungskonzepte dann in den
nachfolgenden Kapiteln vertieft werden.

Bevor wir auf die einzelnen Architekturen eingehen, diskutieren wir zunichst, welche
Arten der Parallelverarbeitung zu unterscheiden und nach Moglichkeit zu unterstiitzen
sind. Danach stellen wir die Klassifikationskriterien vor, anhand der wir die verschiede-
nen Architekturen einordnen und charakterisieren. In Abschn. 3.3 diskutieren wir dann
die drei grundlegenden Architekturen fiir Parallele DBS: Shared Everything, Shared Disk
und Shared Nothing. Im Anschluss werden noch Architekturen mit funktional spezialisier-
ten Prozessoren (u. a. Client/Server-DBS und Optionen zur Hardwareunterstiitzung) sowie
Alternativen zur Unterstiitzung heterogener Datenbanken behandelt. Im Abschn. 3.6 fiih-
ren wir in die Shared-Nothing-Plattform Hadoop ein, die zur Analyse grofler Datenmen-
gen (Big Data) breite Anwendung findet. AbschlieSend nehmen wir einen Vergleich der
Architekturen hinsichtlich der Anforderungen aus Abschn. 1.2 vor.

3.1 Arten der Parallelverarbeitung

Zur Parallelverarbeitung fiir Transaktionen und Anwendungen gibt es unterschiedliche
Maoglichkeiten, die wir anhand von drei Unterscheidungskriterien klassifizieren:

e Parallelitdt innerhalb von bzw. zwischen unterschiedlichen Verarbeitungsgranulaten
(Transaktionen, DB-Operationen bzw. Anfragen, Operatoren),
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Inter-Transaktionsparallelitét Intra-Transaktionsparallelitat
v v
Inter-Query-Parallelitéat Intra-Query-Parallelit&t
\J Y
Inter-Operatorparallelitat Intra-Operatorparallelitat
Daten- Pipeline- Daten- Pipeline-
parallelitét paralelitat parallelitéat parallelitat

Abb. 3.1 Arten der parallelen DB-Verarbeitung

e Daten- vs. Pipelineparallelitit und
e Verarbeitungs- vs. E/A-Parallelitit.

Die aus den ersten beiden Kriterien resultierenden Typen der Parallelverarbeitung sind
in Abb. 3.1 dargestellt, die im Folgenden niher besprochen werden. Wir fokussieren bei
der Darstellung auf die Parallelisierung von Transaktionen und Datenbankoperationen. In
parallelen DMS bestehen dhnliche Optionen, z. B. die Nutzung von Daten- und Pipeli-
neparallelitdt fiir die Parallelisierung von Operatoren wie Map und Reduce (siehe hierzu
auch Abschn. 3.6.2 und Kap. 10).

3.1.1 Transaktions-, Query- und Operatorparallelitat

Zunichst sind zwei grundlegende Arten der Parallelverarbeitung, Inter- und Intra-Trans-
aktionsparallelitit, zu unterscheiden, die von Parallelen DBS zugleich unterstiitzt werden
sollten. Inter-Transaktionsparallelitit wird bereits von zentralen DBS in Form eines
Mehrbenutzerbetriebs unterstiitzt und ist unabdingbare Voraussetzung fiir ein akzep-
tables Durchsatzverhalten, insbesondere fiir OLTP-(Online-Transaction-Processing-)
Anwendungen. Im Einbenutzerbetrieb wire es ndmlich unmdoglich, Transaktionsunter-
brechungen etwa fiir Externspeicherzugriffe zu iiberbriicken oder die CPU-Kapazitit
vieler Prozessoren zu nutzen. Die Parallelverarbeitung mehrerer unabhéngiger Transak-
tionen (oder unabhingiger Ad-hoc-Anfragen als Spezialfall von Transaktionen) ist auch
von allen Parallelen DBS zu unterstiitzen. Die Parallelisierung innerhalb von Transak-
tionen (Intra-Transaktionsparallelitit) ist die eigentliche Besonderheit von Parallelen
DBS, um die Antwortzeit komplexer Transaktionen und Operationen auf sehr groBen
Datenmengen zu reduzieren. Aufgrund der massiv zunehmenden Datenmengen fiihrt eine
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sequenzielle Verarbeitung vor allem fiir Analyseoperationen zur Entscheidungsunterstiit-
zung, ndmlich zu einer inakzeptabel langsamen Bearbeitungszeit, insbesondere wenn die
Daten sequenziell von langsamen Plattenspeichern einzulesen sind.

Beispiel 3.1 Es sollen Daten einer Tabelle von 5 TB analysiert werden. Das sequenzi-
elle Einlesen der Daten wiirde bei einer nutzbaren E/A-Bandbreite von 50 MB/s bereits
100.000 s oder mehr als einen Tag erfordern. Komplexere Operationen wie Verbund oder
Sortierung sind typischerweise noch wesentlich aufwendiger, sodass eine signifikante
Reduzierung der Ausfiihrungszeiten erforderlich ist. |

Da eine Transaktion i. Allg. aus mehreren DB-Operationen oder Anfragen besteht, kann
man beziiglich Intra-Transaktionsparallelitiit zwischen Inter- und Intra-Query-Paralle-
litiit unterscheiden.! Bei Inter-Query-Parallelitit werden verschiedene DB-Operationen
derselben Transaktion parallel bearbeitet. Eine Moglichkeit dazu besteht darin, Transak-
tionen in parallel ausfiihrbare Teiltransaktionen (z. B. realisiert durch Stored Procedures)
zu unterteilen, wie auch im Konzept von geschachtelten Transaktionen vorgesehen wur-
de [37, 25]. Ausfiihrungsabhingigkeiten schrinken dabei jedoch die Parallelisierbarkeit
ein, wenn etwa das Ergebnis einer Teiltransaktion in einer anderen benétigt wird. Will man
die Operationen eines Transaktionsprogramms bzw. einer Teiltransaktion parallel zueinan-
der ausfiihren, gibt es ebenfalls Beschrinkungen aufgrund von Prizedenzabhingigkeiten
zwischen den Operationen. Deren Beriicksichtigung erfordert i. Allg. eine explizite Fest-
legung durch den Programmierer, welche Operationen parallel bearbeitet werden konnen
(s. Beispiel in Abb. 3.2). Generell kann mit Inter-Query-Parallelitét innerhalb von Trans-
aktionen nur eine geringe Antwortzeitverbesserung erwartet werden, da der maximale
Speedup durch die Anzahl der DB-Operationen eines Transaktionsprogramms begrenzt
ist. Auch wegen der notwendigen Mitwirkung der Programmierer wird in derzeitigen DBS
noch keine Inter-Query-Parallelitdt innerhalb von Transaktionen unterstiitzt.

Relationale DBS mit ihren deskriptiven und mengenorientierten Anfragesprachen
wie SQL ermoglichen die Nutzung von Parallelarbeit innerhalb einer DB-Operation
(Intra-Query-Farallelitit). Die Bearbeitung einer DB-Operation erfordert i. Allg. die
Ausfithrung mehrerer relationaler Basisoperatoren wie Selektion, Projektion oder Join
(Abschn. 2.1), deren Ausfiihrungsreihenfolge durch einen Operatorbaum beschrieben
werden kann. Damit lassen sich zwei weitere Arten der Parallelisierung unterscheiden,
nidmlich Inter- und Intra-Operatorparallelitit. In beiden Féllen erfolgt die Parallelisierung
vollkommen automatisch durch das DBMS und somit transparent fiir den Programmierer
und DB-Benutzer. Dies ist ein Hauptgrund fiir den Erfolg paralleler DB-Verarbeitung [14].

Beim Einsatz von Inter-Operatorparallelitit (gelegentlich auch als Funktionsparalleli-
tdt bezeichnet) werden verschiedene Operatoren einer DB-Operation parallel ausgefiihrt.

! Fasst man Ad-hoc-Anfragen als spezielle Transaktionen auf, dann ist fiir diese Inter-Query-Par-
allelitit gleichbedeutend mit Inter-Transaktionsparallelitit und Intra-Transaktions- gleichbedeutend
mit Intra-Query-Parallelitit.
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BEGIN WORK BESTN HORK

SELECT * / \

FROM A ..

WHERE .. PARBEGIN PARBEGIN
SELECT SELECT *

UPDATE A .. /| FROM A .. FROM B ..
UPDATE A

SELECT * PAREND PAREND

FROM B ..

WHERE .. \ /

COMMIT WORK COPMLT WORK

Abb. 3.2 Parallelisierung von Transaktionsprogrammen (Inter-Query-Parallelitiit)

Auch hier bestehen Prizedenzabhiingigkeiten zwischen den einzelnen Operatoren, die die
Parallelitit einschridnken; jedoch sind diese im Gegensatz zur Inter-Query-Parallelitit dem
DBMS (Query-Optimierer) bekannt. Der erreichbare Parallelitdtsgrad ist in jedem Fall
durch die Gesamtzahl der Operatoren im Operatorbaum begrenzt. Bei der Intra-Operator-
parallelitit schlieBlich erfolgt die parallele Ausfiihrung der einzelnen Basisoperatoren.

3.1.2 Daten- vs. Pipelineparallelitat

Wie Abb. 3.1 zeigt, kann sowohl Inter- als auch Intra-Operatorparallelitit auf Daten-
oder Pipelineparallelitiit basieren’. Datenparallelitiit erfordert eine Partitionierung der Da-
ten, sodass verschiedene Operatoren bzw. Teiloperatoren auf disjunkten Datenpartitionen
arbeiten. So konnen z. B. Selektionsoperatoren auf verschiedenen Relationen parallel aus-
gefiihrt werden (Inter-Operatorparallelitit). Eine Selektion auf einer einzelnen Relation
lasst sich ebenso parallelisieren, wenn die Relation in mehrere Bereiche partitioniert wird
(Intra-Operatorparallelitit). Diese Form der Parallelisierung hat den groen Vorteil, dass
der Parallelititsgrad proportional zur Relationengrof3e erhoht werden kann und damit eine
sehr gute Skalierbarkeit ermoglicht wird.

Pipelineparallelitit sieht eine iiberlappende Ausfithrung verschiedener Operatoren
bzw. Teiloperatoren vor, um die Ausfiihrungszeit zu verkiirzen. Fiir benachbarte Opera-
toren im Operatorbaum bzw. Teiloperatoren eines Basisoperators, zwischen denen eine
Erzeuger-Verbraucher-Beziehung besteht, werden dabei die Ausgaben des Erzeugers im
Datenflussprinzip an den Verbraucher weitergeleitet. Dabei wird die Verarbeitung im
Verbraucherprozess nicht verzogert, bis der Erzeuger die gesamte Eingabe bestimmt
hat. Vielmehr werden die Sétze der Ergebnismenge fortlaufend weitergeleitet, um ei-
ne frithzeitige Weiterverarbeitung zu ermoglichen. Pipelineparallelitit kommt primér

2 Datenparallelitit wird auch als horizontale, Pipelineparallelitit als vertikale Parallelitiit bzw. Da-
tenflussparallelitdt bezeichnet.
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Abb. 3.3 Beispiel eines paral- ( X :
lelisierbaren Operatorbaumes
U
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zur Realisierung von Inter-Operatorparallelitit in Betracht. Fiir komplexere Operatoren
(z.B. Join) ist sie prinzipiell jedoch auch zur Realisierung von Intra-Operatorparallelitit
anwendbar.

Beispiel 3.2 Fiir den in Abb. 3.3 gezeigten Operatorbaum lésst sich Pipelineparallelitit
zwischen allen gezeigten Operatoren nutzen. So kann jedes Ergebnistupel der drei Selek-
tionsoperatoren sofort an den néchsten Operator im Baum geleitet werden, um dort eine
Weiterverarbeitung zu ermoglichen. Ergebnistupel des Vereinigungsoperators konnen fer-
ner sofort an den Join-Operator geschickt werden. Daneben lassen sich natiirlich die drei
Selektionsoperatoren parallel zueinander ausfiihren, da sie unterschiedliche Relationen
betreffen (Datenparallelitit). Zudem kann ggf. Datenparallelitit fiir jede Selektion genutzt
werden (Intra-Operatorparallelitit). |

Pipelineparallelitit kann zu einem erheblichen Kommunikationsoverhead fiihren, wenn
jedes Ergebnistupel einzeln weitergegeben wird, insbesondere wenn die Operatoren in
Prozessen verschiedener Rechner ausgefiihrt werden. Dieser Aufwand sollte durch die
gebiindelte Weiterleitung von jeweils mehreren Tupeln reduziert werden. Zudem sollten
die Zwischenergebnisse moglichst unverzogert weiterverarbeitet werden, da ansonsten ein
hoher E/A-Aufwand zum Zwischenspeichern von Ergebnisdaten auf Externspeichern ent-
stehen kann. Generell sind die mit Pipelineparallelitiit erreichbaren Speedup-Werte meist
gering, da in relationalen DB-Operationen selten mehr als zehn Operatoren auf diese
Weise iiberlappt ausgefiihrt werden konnen [14]. Dies ist auch dadurch bedingt, dass
einige Operatoren zur Unterbrechung einer Pipeline fiihren, da sie die vollstindigen Er-
gebnismengen von Vorgingeroperatoren benotigen, bevor sie ein Ergebnis weitergeben
konnen. Dies sind insbesondere Sortieroperatoren sowie Operatoren zur Duplikatelimi-
nierung oder Berechnung von Aggregatfunktionen. Schlieflich bestehen oft erhebliche
Unterschiede in den Ausfiihrungszeiten verschiedener Operatoren, wodurch der erreich-
bare Speedup beeintrichtigt wird (Skew-Effekt).

3.1.3 Verarbeitungs- vs. E/A-Parallelitit

Die bisher diskutierten Parallelisierungsformen entsprechen unterschiedlichen Arten von
Verarbeitungsparallelitit, die sich vor allem auf die Nutzung mehrerer Prozessoren be-
zieht. Diese Ansitze konnen jedoch nur dann ihre Wirksamkeit entfalten, wenn sie durch
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Abb. 3.4 a Zugriffsparallelitit a
(Intra-E/A-Parallelitiit) vs. b

Auftragsparallelitit (Inter-E/A-

Parallelitit)

A

00O

A

eine entsprechende E/A-Parallelitit beim Externspeicherzugriff unterstiitzt werden. Denn
ansonsten wiirde die Sequenzialisierung der Externspeicherzugriffe simtliche Paralleli-
tiatsgewinne bei den CPU-bezogenen Verarbeitungsanteilen wieder zunichtemachen. So
fiihrt z. B. die parallele Abwicklung von Teiloperationen, welche den Zugriff auf dieselbe
Platte erfordern, primér zu erhohten Wartezeiten beim Plattenzugriff statt zu einer Verkiir-
zung der Antwortzeit.

Man kann grob zwei Arten von E/A-Parallelitit unterscheiden, welche durch eine ge-
eignete Datenverteilung auf den Externspeichern zu unterstiitzen sind. Zum einen ist es
notwendig, E/A-Vorginge auf grole Datenmengen parallel von mehreren Externspeichern
wie Platten zu bedienen, um kurze Zugriffszeiten zu erhalten (Abb. 3.4a). Diese Art
der (Intra-)E/A-Parallelitdt wurde in [52] als Zugriffsparallelitit bezeichnet und kommt
vor allem bei der Intra-Operatorparallelitit zum Tragen. Daneben sollte ein moglichst
hoher Durchsatz bzw. hohe E/A-Raten fiir unabhiingige E/A-Auftrige erzielt werden,
indem diese moglichst von verschiedenen Platten bedient werden (Abb. 3.4b). Diese soge-
nannte Auftragsparallelitdt ist fiir Inter-Transaktionsparallelitit erforderlich, jedoch auch
fiir Inter-Query- sowie Inter-Operatorparallelitit. Beide Formen der E/A-Parallelitét die-
nen primér der Datenparallelitét, also dem parallelen Zugriff auf disjunkte Datenmengen.
Pipelineparallelitit arbeitet dagegen auf Zwischenergebnissen wihrend der Anfrageverar-
beitung und kommt idealerweise ohne Externspeicherzugriffe aus.

3.2 Klassifikationskriterien

Zur Klassifikation von verteilten und parallelen Architekturen zur Datenverwaltung wol-
len wir in Anlehnung an [40] folgende Kriterien betrachten:

o Funktionale Gleichstellung vs. Spezialisierung. Diese Unterscheidung legt fest, ob un-
ter den zur Datenverarbeitung vorgesehenen Prozessoren eine funktionale Spezialisie-
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rung erfolgt oder nicht. Bei funktionaler Gleichstellung besitzt jeder Prozessor und
Rechner die gleiche Funktionalitét hinsichtlich der Ausfiihrung von DBS-Funktionen,
ansonsten erfolgt eine Aufteilung der DBS-Funktionalitit unter verschiedene Prozes-
soren.

o Daten- bzw. Externspeicherzuordnung (gemeinsam vs. partitioniert). Der Zugriff auf
die Externspeicher und die darauf gespeicherten Daten ist entweder von jedem Prozes-
sor aus moglich oder es erfolgt eine partitionierte Zuordnung, sodass jeder Rechner nur
auf einen Teil der Externspeicher und Daten direkten Zugriff hat.

e Rdumliche Verteilung (lokal vs. ortsverteilt). Die Prozessoren und Rechner sind in un-
mittelbarer rdumlicher Nachbarschaft untergebracht oder konnen geografisch verteilt
angeordnet sein.

o Rechnerkopplung (eng, nahe, lose). Die Verbindung der Prozessoren erfolgt iiber einen
gemeinsamen Hauptspeicher (enge Kopplung) oder iiber Nachrichtenaustausch (lo-
se Kopplung). Bei lokaler Rechneranordnung ist auch die Zwischenform einer nahen
Kopplung (lose Kopplung mit Nutzung gemeinsamer Halbleiterspeicher) moglich.

o [ntegrierte vs. heterogene/foderierte Datenmanagementsysteme. Integrierte Ansitze
sind dadurch gekennzeichnet, dass aus logischer bzw. konzeptioneller Sicht ein ein-
heitlicher Datenbestand verteilt bzw. parallel verarbeitet wird. Samtliche Verteilungsa-
spekte werden idealerweise fiir die Anwendungen verborgen. Bei den nichtintegrierten
bzw. heterogenen/foderierten Ansitzen geht es um die gemeinsame Verarbeitung meh-
rerer, unabhingig entwickelter Datenbestinde bzw. Datenbanken mit jeweils eigenem
konzeptionellen Aufbau (Schema).

Da die gleichrangige Beriicksichtigung dieser fiinf Kriterien zu einer recht uniibersichtli-
chen Klassifikation fiihren wiirde, konzentrieren wir uns zunéchst auf integrierte Ansitze
mit funktionaler Gleichstellung der Prozessoren bzw. Rechner und diskutieren die Alter-
nativen mit funktionaler Spezialisierung sowie zur Unterstiitzung heterogener Datenban-
ken in nachfolgenden Abschnitten. Fiir integrierte Ansitze mit funktionaler Gleichstel-
lung zeigt Abb. 3.5, dass die Kriterien der Externspeicherzuordnung, raumlichen Vertei-
lung und Rechnerkopplung zu drei Architekturklassen fiihren, nimlich Shared Everything,
Shared Disk sowie Shared Nothing. Bei einer rdumlich lokalen Anordnung der Prozesso-
ren kennzeichnen diese Architekturen auch die drei wesentlichen Alternativen von Paralle-
len DBS. Verteilte DBS basieren dagegen auf einer geografischen Verteilung der Rechner.

Die drei Shared-*-Ansitze konnen auch im Rahmen hybrider Architekturen kombiniert
werden, z.B. kann jeder Knoten eines Shared-Disk- oder Shared-Nothing-Systems ein
Multiprozesssor (Shared Everything) sein. In geografisch verteilten Architekturen kann
ferner an jedem Standort ein Shared-Nothing- oder Shared-Disk-Cluster vorliegen, z. B.
wie im Falle von Multidatencentern mit Geo-Replikation (Abb. 1.4).

Wir diskutieren im Folgenden die drei den Shared-*-Architekturen zugrunde liegen-
den Klassifikationskriterien. Im anschlieBenden Abschn. 3.3 gehen wir dann auf weitere
Eigenschaften der drei Architekturen fiir Parallele DBS ein.
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Abb. 3.5 Klassifikation von Shared-*-Systemen

3.2.1 Daten-/Externspeicherzuordnung

Unter der Externspeicherzuordnung wird die Zugehorigkeit der externen Speichermedien,
wie z. B. Magnetplatten bzw. Disk-Arrays oder SSDs, zu den Prozessoren oder Rechnern
verstanden. Wir unterscheiden dabei zwischen partitioniertem und gemeinsamem Zugriff.
Beim partitionierten Zugriff, der die Klasse der Shared-Nothing-Systeme kennzeichnet,
ist jedes Speichermedium und die darauf gespeicherten Daten genau einem Rechner zu-
geordnet. Jeder Rechner hat nur auf die Daten seiner Externspeicher direkten Zugriff.
Der Zugriff auf Daten anderer Externspeicherpartitionen erfordert Kommunikation mit
dem Besitzer der jeweiligen Partition, was zu einer verteilten Ausfiihrung der jeweili-
gen Anfrage bzw. Transaktion fiihrt. Die Partitionierung der Externspeicher impliziert
nicht notwendigerweise die Partitionierung der Daten, da diese auch repliziert an meh-
reren Rechnern gespeichert werden konnen. Eine solche Replikation kann zur Einsparung
von Kommunikationsvorgéngen fiir Lesezugriffe sowie zur Erhohung der Fehlertoleranz
genutzt werden, allerdings auf Kosten eines erhohten Speicherplatzbedarfs und Ande-
rungsaufwandes.

Beim gemeinsamen Zugriff hat jeder Prozessor oder Rechner direkten Zugriff auf alle
Externspeicher und damit den gesamten Datenbestand. Damit entfillt die Notwendigkeit
einer verteilten Transaktionsverarbeitung wie bei der partitionierten Externspeicherzuord-
nung, jedoch sind ggf. Synchronisationsmaflnahmen fiir den Externspeicherzugriff vor-
zusehen. Der gemeinsame Externspeicherzugriff liegt bei Shared-Disk- sowie Shared-
Everything-Architekturen vor.

Die Externspeicherzuordnung regelt somit auch die Zuordnung der auf ihnen gespei-
cherten Daten zu den Rechnern/Prozessoren. Falls die Daten im Rahmen von In-Memory-
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Architekturen vollstindig im Hauptspeicher gehalten werden und der Zugriff auf die Ex-
ternspeicher fiir die Datenverarbeitung somit entféllt, kann dennoch zwischen gemein-
samer und partitionierter Datenzuordnung unterschieden werden. Eine gemeinsame Da-
tenzuordnung liegt insbesondere bei enger Kopplung (Shared Everything) vor, wenn sich
mehrere Prozessoren einen gemeinsamen Hauptspeicher und die darin gefiihrten Daten
teilen. Bei loser Kopplung dagegen kénnen die Daten gemif eines Shared-Nothing-An-
satzes zwischen den Hauptspeichern der Knoten partitioniert werden, moglicherweise
ergidnzt um Optionen der Replikation ausgewihlter Daten. Solche verteilten In-Memory-
Architekturen werden schon in einigen Systemen und Prototypen unterstiitzt (z. B. in
NewSQL-Systemen wie H-Store oder Hadoop-Projekten wie Apache Spark und Giraph),
die Entwicklung steht jedoch noch am Anfang.

3.2.2 Raumliche Anordnung

Die rdumliche Anordnung bezieht sich auf die Vernetzung der einzelnen Rechner und die
Entfernung zwischen ihnen. Sie hat einen Einfluss auf die Fehlertoleranz und Ubertra-
gungsgeschwindigkeit. Hierbei wird zwischen lokalen und ortsverteilten Systemen unter-
schieden.

Lokale Systeme haben kurze Verbindungsstrecken untereinander und sind dadurch we-
niger storanfillig. AuBerdem ist die Ubertragungsgeschwindigkeit zumeist deutlich hoher
als bei ortsverteilten Systemen. Dies verbessert die Kommunikation zwischen den Rech-
nern und erleichtert die verteilte Ausfithrung von Anfragen und Transaktionen auf meh-
reren Rechnern. Auch kann in lokal verteilten Systemen eine dynamische Verteilung und
Balancierung der Arbeitslast unter Beriicksichtigung des aktuellen Systemzustands eher
erfolgen, da die Wartung entsprechender Statusinformationen mit geringerem Aufwand
und groBerer Aktualitét als bei Ortsverteilung moglich ist. Aufgrund der Leistungsvortei-
le wird fiir Parallele DBS generell eine lokale Verteilung vorausgesetzt [14].

Ortsverteilte Systeme sind notwendig, wenn die Datenverarbeitung in geografisch ver-
teilten Standorten erfolgen soll, z. B. um dezentralen Organisationsstrukturen grof3er Un-
ternehmen Rechnung zu tragen. Damit kénnen Daten dort verarbeitet werden, wo sie
anfallen und vorrangig bendtigt werden, wobei eine hohe Verarbeitungslokalitdt Kom-
munikationsvorginge mit anderen Rechnern einspart. Eine geografische Verteilung von
Daten ist auch fiir weltweit nutzbare Anwendungen im Web (z. B. Suchmaschinen oder
Fotodienste) und in sozialen Netzwerken wichtig, um Nutzern einen moglichst schnell
erreichbaren Datenzugriff zu ermdglichen.

Ein weiterer positiver Aspekt der Ortsverteilung ist die erhohte Toleranz gegeniiber Feh-
lern (z. B. Stromausfillen) in einzelnen Knoten. Selbst ,,Katastrophen® wie ein Bomben-
anschlag oder eine Uberschwemmung fiihren bei geografisch verteilten Systemen nicht zu
einem Gesamtausfall des Systems und entsprechendem Datenverlust. Aus diesem Grund
kann auch bei Parallelen DBS zur sogenannten Katastrophen-Recovery eine replizierte Da-
tenhaltung an geografisch verteilten Knoten vorgesehen werden (s. Abschn. 13.7).
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Shared-Nothing-Systeme gestatten aufgrund der partitionierten Externspeicheranbin-
dung sowohl eine lokale als auch eine ortsverteilte Rechneranordnung. Verteilte DBS
reprisentieren einen bekannten Vertreter geografisch verteilter Shared-Nothing-Systeme.
Fiir Shared Everything bzw. Shared Disk schreibt die gemeinsame Externspeicheranbin-
dung dagegen in der Regel eine lokale Rechneranordnung vor. Jedoch kdnnen bei einer
Glasfaseranbindung (Fibre-Channel-Protokoll) die Externspeicher auch iiber grofere Di-
stanzen von den Verarbeitungsrechnern getrennt werden und somit auch einen Schutz vor
lokalen Ausfillen in einem Cluster ermdglichen.

3.2.3 Rechnerkopplung

Bei der Rechnerkopplung wird zwischen enger, naher und loser Rechnerkopplung unter-
schieden, wobei die nahe Rechnerkopplung eine Mischform aus enger und loser Rech-
nerkopplung ist. Zum Vergleich werden in Abb. 3.6 die einzelnen Rechnerarchitekturen
dargestellt.

Eine enge Rechnerkopplung herrscht vor, wenn die vorhandenen Prozessoren auf ei-
nem gemeinsamen Hauptspeicher arbeiten und sich somit alle Daten, Systemsoftware wie
Betriebssystem oder Datenbanksystem sowie Anwendungen teilen. Dadurch kann eine
effektive Lastbalancierung durchgefiihrt werden, da abzuarbeitende Warteschlangen im
Hauptspeicher fiir alle Prozessoren verfiigbar sind. Ein Nachteil ist jedoch, dass die Ska-
lierbarkeit des Systems eingeschrénkt ist. Hierbei limitiert der vorhandene Hauptspeicher
die Erweiterbarkeit, weil er bei wachsender Zugriffshiufigkeit zum Flaschenhals werden
kann. Weiterhin ist die Verfiigbarkeit sehr eingeschrinkt, da sich Fehler iiber den gemein-
samen Hauptspeicher schnell auf das gesamte System ausbreiten konnen.

Die lose Kopplung verbindet Rechner mit jeweils eigenem Hauptspeicher und Softwa-
rekopien. Die Kommunikation untereinander erfolgt nachrichtenbasiert iiber ein Verbin-
dungsnetzwerk. Das Fehlen eines gemeinsamen Hauptspeichers fiihrt zu einer deutlich
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Abb. 3.6 Moglichkeiten der Rechnerkopplung
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besseren Erweiterbarkeit und Fehlerisolation als bei enger Kopplung. Durch die Kopp-
lung sehr vieler Knoten (Scale Out) lassen sich somit wesentlich leistungsfiahigere Kon-
figurationen als bei enger Kopplung erreichen, insbesondere da bei der losen Kopplung
jeder Rechnerknoten selbst wieder ein Multiprozessor sein kann. Hauptnachteil ist die
aufwendige Kommunikation durch Nachrichtenaustausch, verbunden mit relativ hohen
Latenzzeiten und einem hohen Verarbeitungsaufwand zum Senden und Empfangen der
Nachrichten. Aufgrund der aufwendigen Kommunikation ist auch die Lastbalancierung
weitaus schwieriger als bei einer engen Kopplung.

Eine Mischform aus enger und loser Rechnerkopplung ist die nahe Rechnerkopplung.
Hierbei sind die Rechner weiterhin mit eigenem Hauptspeicher ausgestattet und die Kom-
munikation unter ihnen kann iiber das Verbindungsnetz erfolgen. Eine weitere Kommu-
nikationsmdglichkeit stellt ein gemeinsam genutzter Halbleiterspeicher dar. Damit kann
ein schnellerer Datenaustausch als mit loser Kopplung realisiert werden. Zudem konnen
dort Datenstrukturen fiir globale Kontrollaufgaben hinterlegt werden, z. B. um die Lastba-
lancierung gegeniiber einer losen Kopplung zu verbessern. Natiirlich kann der gemeinsam
genutzte Speicher wiederum die Erweiterbarkeit und Fehlerisolation beschrinken, wenn-
gleich in geringerem Mafe als bei der engen Rechnerkopplung.

Die nahe Kopplung schreibt eine lokale Rechneranordnung vor. Sie ist prinzipiell bei
Shared Disk und Shared Nothing anwendbar. Jedoch ergeben sich fiir Shared Nothing
geringere Einsatzmoglichkeiten gemeinsamer Halbleiterspeicher, da dieser Architekturtyp
auf eine Partitionierung von Haupt- und Externspeicher ausgerichtet ist. Somit kommt die
nahe Kopplung primir fiir Shared Disk in Betracht.

3.3 Parallele DBS-Architekturen

Im Folgenden diskutieren wir die aus den Klassifikationskriterien resultierenden drei
Klassen von Parallelen DBS mit ihren wesentlichen Merkmalen und Unterschieden. Viele
der genannten Punkte treffen dabei auch auf parallele DMS allgemein zu, die vorrangig
auf Shared-Nothing-Architekturen aufbauen. Wie erwihnt sind auch Mischformen im
Rahmen hybrider Architekturen moglich.

3.3.1 Shared Everything

Der Shared-Everything-Ansatz (auch: Shared Memory) ist gegeniiber den anderen Ansit-
zen leicht zu realisieren. Der Ansatz setzt auf einem Multiprozessor (Symmetric Multi-
Processing, SMP) auf, wobei allen Prozessoren ein gemeinsamer Zugriff auf den gesamten
Hauptspeicher und alle Externspeicher gewihrt wird (siehe Abb. 3.7). Dabei wird schon
durch das Betriebssystem die Existenz mehrerer Prozessoren weitgehend verborgen (Sin-
gle System Image), sodass die Realisierung des DBMS weitgehend wie fiir zentralisierte
Systeme erfolgen kann. Allerdings verlangt die volle Nutzung eines Multiprozessors eine



54 3 Architekturen fir verteiltes und paralleles Datenmanagement

Abb. 3.7 Schematische
Darstellung eines Shared- CPU [[===| CPU
Everything-Systems

Datenverarbeitung in mehreren Prozessen, welche sich zentrale Datenstrukturen wie den
DB-Puffer und Sperrtabellen im Hauptspeicher teilen. Weiterhin ist eine Zuordnung ab-
zuarbeitender DB-Operationen zu den DBS-Prozessen vorzunehmen (Lastbalancierung).
Dies lasst sich z.B. durch Verwendung einer gemeinsamen Auftragswarteschlange fiir
DB-Operationen im Hauptspeicher geeignet realisieren, auf die alle DBS-Prozesse Zu-
griff haben. Daneben sind Erweiterungen bei der Query-Optimierung zur Unterstiitzung
von Intra-Query-Parallelitit erforderlich.

Kommerzielle DBS koénnen durchweg Multiprozessoren nutzen und unterstiitzen somit
den Shared-Everything-Ansatz. Zudem sind fiir viele Anwendungsfille heutige Multipro-
zessorsysteme ausreichend leistungsfihig. Somit kann die Skalierbarkeit und Leistungs-
fahigkeit eines Parallelen DBS in der Regel am einfachsten mit Shared Everything und
einem sogenannten Scale Up erreicht werden, in dem auf eine leistungsfihigere Multipro-
zessorkonfiguration umgestellt wird.

Bei der Realisierung von Shared-Everything-Architekturen werden zunehmend Mehr-
kernarchitekturen eingesetzt, da die Erhohung der Rechenleistung durch hohere Takt-
frequenzen nur noch begrenzt moglich ist. In Mehrkernprozessoren werden pro Prozes-
sorchip mehrere Prozessorkerne (Cores) eingesetzt, die iiber mehrstufige Cache-Hierar-
chien auf den gemeinsamen Hauptspeicher zugreifen. Ein weiterer Trend bei Mehrkernar-
chitekturen liegt in der Abkehr von einem gleichméBigen Zugriff der Prozessoren auf den
gesamten Hauptspeicher (Uniform Memory Access), da dies mit wachsender Zahl von
Prozessoren und Kernen zu Engpissen fiihrt. In sog. NUMA-Architekturen (Non-Uniform
Memory Access) konnen Prozessoren dagegen zunichst nur auf eine lokale Hauptspei-
cherpartition zugreifen, wihrend der Zugriff auf Hauptspeicherpartitionen anderer Pro-
zessoren indirekt iiber eigene Verbindungen und damit langsamer erfolgt. Abbildung 3.8
zeigt als Beispiel den Aufbau eines Intel-Rechners mit vier Prozessoren, von denen jeder
tiber mehrere Kerne mit eigenen (nicht gezeigten) L1- und L2-Caches verfiigt. Die Kerne
eines Prozessors teilen sich einen gemeinsamen L3-Cache sowie eine gemeinsame Haupt-
speicherpartition fiir den direkten Zugriff. Die Kommunikation zwischen Prozessoren
und der Zugriff auf die Hauptspeicherpartitionen anderer Prozessoren erfolgen dagegen
tiber separate Verbindungsleitungen (in Intel-Systemen QPI-Links genannt). Insbesondere
fiir In-Memory-Datenbanksysteme ist es wesentlich, eine hohe Lokalitit im Hauptspei-
cherzugriff auf lokale Partitionen zu erzielen, wozu auch schon erste Forschungsarbeiten
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Abb. 3.8 Beispiel einer Mehrkernarchitektur (NUMA) [29]

vorliegen [34, 31]. In diesem Buch werden wir auf die Besonderheiten von Mehrkernar-
chitekturen insbesondere bei der parallelen Anfrageverarbeitung eingehen (Kap. 9).

Trotz der Weiterentwicklung bleiben Shared-Everything-Systeme aufgrund der Nach-
teile einer engen Kopplung in ihrer Erweiterbarkeit und Fehlertoleranz beschriankt. Zudem
sind die Hardwarekosten im High-End-Bereich vergleichbar hoch, weil jeder Prozessor ei-
ne schnelle Verbindung zu jedem Haupt- und Externspeichermodul benétigt. Diese Nach-
teile konnen durch Shared-Disk- und Shared-Nothing-Ansitze behoben werden, die auf
eine breite Skalierbarkeit (Scale Out) durch viele unabhidngige Rechnerknoten setzen.

3.3.2 Shared Disk vs. Shared Nothing

In Shared-Disk- und Shared-Nothing-Systemen erfolgt die DB-Verarbeitung jeweils auf
mehreren unabhingigen, lose oder nahe gekoppelten Rechnerknoten mit einer eigenen
Instanz des DBMS. Die Rechnerknoten haben einen eigenen Hauptspeicher und sind oft-
mals selbst Multiprozessoren, sodass es zu einer Kopplung mehrerer Shared-Everything-
Systeme kommen kann. Gegeniiber einem einzelnen Shared-Everything-System lésst sich
damit eine weitaus bessere Skalierbarkeit und hohere Leistungsfahigkeit erzielen. Zudem
wird die Ausfallsicherheit deutlich verbessert, da das System auch nach Ausfall einzelner
Knoten — nach gewissen Recovery-Aktionen — einsatzfihig bleibt.

Kennzeichnend fiir Shared-Disk-Systeme (Abb. 3.9a) ist die gemeinsame Externspei-
cherzuordnung, sodass alle Knoten und die dort jeweils laufenden DBMS-Prozesse di-
rekten Zugriff auf den gesamten Datenbestand haben. Dies ermdglicht die vollstindige
Ausfithrung von DB-Operationen und Transaktionen in jedem der Rechner. Somit wird
eine grof3e Flexibilitit bei der Auswahl eines Verarbeitungsrechners fiir anstehende Anfra-
gen und Transaktionen und daher ein hohes Potenzial zur Lastbalancierung erreicht. Die
Rechner sind lokal innerhalb eines Clusters verteilt, wobei entweder eine lose oder na-
he Rechnerkopplung moglich ist. Zur gemeinsamen Externspeicheranbindung werden im
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Abb. 3.9 Schematische Darstellung a Shared-Disk- vs. b Shared-Nothing-Systeme

Hochleistungsbereich meist sogenannte Storage Area Networks (SAN) genutzt, bei denen
die Externspeicher (Platten bzw. Disk-Arrays, SSDs etc.) iiber ein schnelles, nachrich-
tenbasiertes Verbindungsnetzwerk angebunden werden [47]. Mit den derzeit unterstiitzten
SAN-Bandbreiten von mehreren GB pro Sekunde ist eine Anbindung zahlreicher Rechner
und damit eine gute Skalierbarkeit moglich.

In einem Shared-Nothing-System (Abb. 3.9b) dagegen werden bis auf das Verbindungs-
netzwerk keine Systemkomponenten mehr gemeinsam genutzt. Die Externspeicher sind
unter den i. Allg. lose gekoppelten Rechnern partitioniert, sodass jeder Knoten nur auf
Daten der lokalen Partition direkt zugreifen kann. Ein Vorteil dabei ist, dass hardware-
seitig eine preiswerte direkte Externspeicheranbindung pro Rechner moglich ist und sehr
viele Rechner in einem Shared-Nothing-Verbund gekoppelt werden konnen. So gibt es
Shared-Nothing-Konfigurationen mit Tausenden preiswerter Standardrechner, jedoch pri-
mir auf Basis von NoSQL-Systemen mit einfachen Lese/Schreiboperationen anstelle von
komplexen SQL-Anfragen. Wihrend fiir Parallele DBS eine lokale Verteilung der Rech-
ner in einem Cluster vorliegt, kann Shared Nothing auch fiir geografisch verteilte Knoten
eingesetzt werden.

Fiir Shared Disk und Shared Nothing gibt es seit lingerer Zeit im Markt etablierte
Implementierungen von Parallelen DBS, sodass fiir beide Architekturen ihre prinzipi-
elle Eignung und Leistungsfihigkeit nachgewiesen ist. Vertreter von Shared-Disk-DBS
sind Oracle RAC, Oracle Exadata, IBM DB2 z/OS, IBM DB2 PureScale und SAP Syba-
se Adaptive Server Enterprise Cluster Edition. Beispielimplementierungen fiir Parallele
DBS auf Shared-Nothing-Basis sind Teradata, IBM DB2 fiir Linux und Windows (LUW),
Microsoft Parallel Data Warehouse und Greenplum. Auch die meisten NewSQL- und
NoSQL-Systeme (Abschn. 2.5) verfolgen einen Shared-Nothing-Ansatz.

Dennoch gibt es einige grundlegende Auswirkungen der Architektur auf die zu 16-
senden technischen Probleme sowie hinsichtlich Anforderungen wie Leistungsfihigkeit,
Erweiterbarkeit und Verfiigbarkeit, die wir nachfolgend diskutieren wollen.
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Technische Probleme

In Shared-Disk-Systemen kann aufgrund der gemeinsamen Externspeicherzuordnung je-
der Rechner auf alle Daten zugreifen. Dies erfordert jedoch eine systemweite Synchro-
nisation der Lese- und Schreibzugriffe, um die Serialisierbarkeit (oder ein schwicheres
Korrektheitskriterium) der Transaktionsausfiihrung zu gewéhrleisten. Hierzu ist bei loser
Kopplung ein nachrichtenbasiertes Protokoll erforderlich, das zu Kommunikationsverzo-
gerungen fiir die Synchronisation fiihrt. Eine nahe Kopplung kann eine effizientere Losung
ermoglichen, z. B. durch Verwaltung einer globalen Sperrtabelle in einem gemeinsamen
Speicherbereich. Ein weiteres shared-disk-inhédrentes Problem ist die notwendige Kohdi-
renzkontrolle zur Behandlung sogenannter Pufferinvalidierungen. Dieses Problem entsteht
dadurch, dass die Daten zur Verarbeitung vom Externspeicher blockweise in die DB-
Puffer im Hauptspeicher der einzelnen Rechner transferiert und dort gepuffert werden.
Anderungen in einem der Rechner miissen somit systemweit sichtbar gemacht werden
und der Zugriff auf veraltete Pufferinhalte ist zu vermeiden. Der Aufwand zur Losung
dieses Problems hingt vor allem von der Hiufigkeit und Verteilung von Anderungen ab.
Eine nahe Kopplung kann wiederum leistungsférdernd sein, z. B. zum schnellen Aus-
tausch geédnderter Blocke. Weitere technische Probleme in Shared-Disk-DBS betreffen
die Realisierung von Intra-Query-Parallelitét [39], Logging und Recovery sowie Lastver-
teilung und -balancierung. Die Realisierung einiger dieser Funktionen wird in Kap. 14
néher behandelt.

Der Shared-Nothing-Ansatz erfordert, die Daten (Datenbank) auf mehrere Rechner
bzw. DBS-Instanzen aufzuteilen. Die Bearbeitung von DB-Operationen muss auf die vor-
genommene Datenverteilung abgestimmt werden, da jeder Knoten nur auf Daten der lo-
kalen Partition zugreifen kann. Dies erfordert die Erstellung verteilter bzw. paralleler
Ausfiihrungspline (Query-Ubersetzung und -Optimierung). Dariiber hinaus ist zur Si-
cherstellung der Alles-oder-nichts-Eigenschaft fiir verteilte Transaktionen ein rechner-
tibergreifendes Commit-Protokoll zu unterstiitzen. Weitere technische Probleme betreffen
die Verwaltung von Katalogdaten, die Behandlung globaler Deadlocks sowie die War-
tung replizierter Datenbanken. Die Losung dieser Probleme wurde zunéchst fiir Verteilte
Datenbanksysteme, spiter fiir Parallele DBS intensiv untersucht, und wir werden die
wichtigsten Ansétze in diesem Buch behandeln.

Leistungsfiihigkeit

Auf der allgemeinen Betrachtungsebene konnen nur grobe Aussagen zur relativen Leis-
tungsfihigkeit von Architekturen getroffen werden, da die erreichbare Leistung von zahl-
reichen Faktoren bestimmt ist, unter anderem von den vorgenommenen Losungen der
technischen Probleme sowie den Merkmalen der zur verarbeitenden Transaktions- und
Anfragelast. Fiir Shared Nothing kann eine sehr gute Leistungsfiahigkeit erwartet werden,
wenn sich die Daten und Last so partitionieren lassen, dass alle Knoten gleichméBig aus-
gelastet und fast alle Transaktionen lokal ausgefiihrt werden. Fiir datenintensive Anfragen
sollte die Datenverteilung ebenfalls eine gleichméBige Aufteilung und Parallelisierung
auf die Rechner ermoglichen. Shared-Disk-Architekturen sind weniger abhidngig von ei-
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ner gleichmiBigen Partitionierbarkeit der Daten und Transaktionen bzw. Anfragen, da die
Architektur beziiglich der Lastbalancierung aber auch zur Umsetzung von Intra-Query-
Parallelitdat mehr Flexibilitit als Shared Nothing erlaubt. Andererseits kann bei einem ho-
hen Anteil von Anderungen der Aufwand fiir Synchronisation und Koh#renzkontrolle die
Leistungsfahigkeit in Shared-Disk-Systemen erheblich beeintréichtigen. Eine nahe Kopp-
lung kann diese Effekte reduzieren.

Erweiterbarkeit/Skalierbarkeit

Hardwareseitig bietet Shared Nothing die beste Erweiterbarkeit, da keine Anbindung der
Rechner an gemeinsame Ressourcen wie Externspeicher erforderlich ist. Zudem lassen
sich fiir Shared Nothing auch eher eine grofle Zahl preiswerter Commodity-Knoten nut-
zen, wihrend fiir Shared Disk die notwendige Externspeicheranbindung Zusatzkosten
verursacht. Die Erweiterbarkeit fiir Shared Nothing hingt jedoch signifikant davon ab,
wie partitionierbar Daten und Lasten sind. Fiir reale Datenbanken kann das nur in be-
grenztem Maf3e erwartet werden, da hier typischerweise ein Spektrum von Transaktionen
und Anfragen unterschiedlicher Komplexitit und oft ungleichméBiger Zugriffsverteilung
abzudecken ist. Zudem erfordert die Hinzunahme von Rechnern fiir Shared Nothing eine
aufwendige Neuaufteilung der Datenbank. Fiir Shared Disk dagegen ist keine Neuauftei-
lung der Datenbank erforderlich, sodass die Anzahl der Rechner einfach erhoht werden
kann.

Verfiigbarkeit

Bei Shared Disk bleibt die Datenbank nach Ausfall einzelner Rechner weiterhin fiir die
tiberlebenden Rechner verfiigbar. Erforderlich sind dennoch Recovery-Mafnahmen fiir
den ausgefallenen Rechner, z.B. um an diesem Rechner vorgenommene Anderungen
zuginglich zu machen. Fiir Shared Nothing ist eine hohe Verfiigbarkeit primér durch Ein-
satz von Datenreplikation zu erreichen. Ein Schutz gegeniiber Komplettausfillen eines
Clusters, sowohl fiir Shared Disk als auch fiir Shared Nothing, kann am besten durch geo-
grafisch verteilte und replizierte Datenspeicherung erreicht werden. Dies fiihrt fiir Shared
Disk zu einer Hybridlosung mit einer shared-nothing-artigen Kopplung von zwei oder
mehr Shared-Disk-Clustern.

3.4 Architekturen mit funktionaler Spezialisierung

Bei den bisher diskutierten Architekturen wurde unterstellt, dass die beteiligten Prozesso-
ren bzw. Rechner hinsichtlich der Verarbeitung von Datenzugriffen bzw. DB-Operationen
funktional gleichgestellt sind. Insbesondere werden in Parallelen und Verteilten DBS
tiblicherweise vollstindige DBS-Instanzen zugeordnet, sodass jeder Prozessor simtliche
Funktionen eines DBS ausfiihren kann. Bei Architekturen mit funktionaler Spezialisie-
rung dagegen werden einzelne DBS-Funktionen unterschiedlichen Prozessoren/Rechnern
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zugewiesen. Dies fiihrt zu einer funktionalen Spezialisierung dieser Prozessoren/Rechner
hinsichtlich der DB-Verarbeitung.

Generell kann die Zerlegung der DBS-Funktionalitit auf mehrere Prozessoren oder
Rechner zu einem vermehrten Kommunikationsaufwand innerhalb von DB-Operationen
fiihren. Zudem steigt bei spezialisierten Komponenten die Gefahr von Engpissen, und
die Moglichkeiten zur Lastbalancierung werden eingeschrinkt. Auerdem ergeben sich
Verfiigbarkeitsprobleme, falls bestimmte Funktionen nur von einem Rechner ausfiihrbar
sind. Diese Uberlegungen legen nahe, spezialisierte Funktionen moglichst mehreren Pro-
zessoren zuzuweisen. Somit konnen Teilfunktionen sowohl partitioniert als auch repliziert
werden, wodurch Mischformen zwischen funktionaler Spezialisierung und funktionaler
Gleichstellung entstehen.

Wir diskutieren hier zwei verbreitete Architekturkategorien mit funktionaler Speziali-
sierung. Zunéchst besprechen wir Ansitze mit einer client/server-artigen Aufteilung von
DB-Funktionen, insbesondere sogenannte Workstation/Server-DBS sowie mehrstufige
Webinformationssysteme. Danach betrachten wir den Einsatz von Spezialprozessoren zur
DB-Verarbeitung. Auch in allgemeinen Shared-Nothing- und Shared-Disk-DBS kann es
Knoten mit Sonderaufgaben und damit eine begrenzte funktionale Spezialisierung geben.
So wird z. B. in sogenannten Data-Warehouse-Appliances die parallele Query-Verarbei-
tung von einem Kontrollknoten mit den eigentlichen Arbeitsknoten koordiniert (z. B. in
Microsoft Parallel Data Warehouse [7, 43]). Auch in Shared-Disk-DBS kann es Knoten
mit Sonderfunktionen geben, z. B. zur globalen Sperrverwaltung.

3.4.1 Client-Server-Systeme

Client-Server-Systeme verteilen die DBS-Funktionalititen zwischen auf unterschiedli-
chen Rechnern laufenden Client- und Serverprozessen. Abbildung 3.10 illustriert zwei
Vertreter solcher Ansitze: Workstation/Server-DBS sowie mehrstufige Webinformations-
systeme mit Datenbankfunktionen (insbesondere Caching) auf Ebene der Applikations-
Server.

In Workstation/Server-DBS erfolgt eine Zweiteilung der DBS-Funktionalitédt zwischen
Workstation-DBS und Server-DBS (Abb. 3.10a). Solche Ansitze sind vor allem fiir ob-
jektorientierte Datenbanken zur effizienten, interaktiven Verarbeitung komplexer Objekte
wie CAD-Objekte entwickelt worden. Dabei sollen komplexe Objekte im Hauptspeicher
eines Workstation-DBS vorgehalten werden, um diese dort im Einbenutzerbetrieb schnell
zu verarbeiten. Fiir die Funktionsaufteilung sowie Kooperation zwischen Workstation-
und Server-DBS bestehen unterschiedliche Moglichkeiten. Generell realisiert das Server-
DBS globale Dienste wie Externspeicherverwaltung, Synchronisation und Logging, wih-
rend das Workstation-DBS eine Pufferung von DB-Objekten sowie die Verarbeitung von
Anfragen unterstiitzt. Funktionen wie Pufferverwaltung oder Anfrageverarbeitung kon-
nen jedoch auch auf Serverseite vorliegen. Als Aufrufeinheiten zwischen Workstation-
und Server-DBVS kommen vor allem mengenorientierte Teilanfragen, einzelne Objekt-
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/Satzanforderungen oder Seitenanforderungen in Betracht, sodass man entsprechend auch
von Query-, Objekt- und Page-Server-Ansitzen spricht [13, 24].

In Webinformationssystemen werden die Datenbankanwendungen in der Regel auf
Applikationsservern ausgefiihrt und iiber den Zugriff auf Webseiten aufgerufen. Die Inter-
aktion zwischen Anwendung und Nutzer erfolgt iiber Browser und Webserver. Der Grofteil
von E-Commerce-Transaktionen, z. B. zur Bestellung von Biichern, Elektronikartikeln
oder Reisen, wird iiber solche Informationssysteme abgewickelt. Die Nutzung vieler Ap-
plikationsserver sowie die Auslegung des DB-Servers als Paralleles DBS ermoglichen eine
Skalierbarkeit auf eine grole Anzahl von Nutzern. Die Trennung von Applikations- und
DB-Server fiihrt jedoch zu Kommunikationsaufwand fiir den Zugriff auf den DB-Server und
damit zu potenziell langsamen Antwortzeiten. Eine Moglichkeit zur Performanceverbesse-
rung liegt daher darin, Teile der DB-Funktionalitit in die Applikationsserver vorzulagern
(Abb. 3.10b). Hierzu bietet sich insbesondere die Pufferung bereits referenzierter DB-Ob-
jekte an, um fiir wiederholte Zugriffe auf die selben Objekte Kommunikationsvorginge mit
dem DB-Server einzusparen. Die Realisierung eines solchen ,,Mid-Tier* Caching wurde
u. a. in [35, 32] diskutiert. Dabei wurde vorgeschlagen, Teile eines allgemeinen SQL-DBS
im Applikationsserver zu verwenden, um die bereits vorliegende DBS-Funktionalitit zur
Pufferung, Anfrageverarbeitung und Replikationsunterstiitzung auszunutzen. In [35] er-
folgt das Caching auf Ebene kompletter Tabellen, da dies eine einfachere Realisierung
gegeniiber einem Caching fiir Teile von Tabellen oder von Query-Ergebnissen ermdglicht.
In [32] erfolgt das Mid-Tier Caching fiir materialisierte Sichten, welche auch Teile von
Tabellen oder das Ergebnis vordefinierter Anfragen umfassen konnen.



3.4 Architekturen mit funktionaler Spezialisierung 61

3.4.2 Hardwareunterstiitzung zur DB-Verarbeitung

Mehrrechner-DBS mit funktionaler Spezialisierung ergeben sich auch, wenn bestimmte
DBS-Aufgaben durch Ausfithrung auf Spezialprozessoren optimiert werden sollen. Sol-
che Ansitze wurden zunichst im Kontext von Datenbankmaschinen entwickelt, welche
vielfach fiir aufwendige Operatoren wie Join-Berechnung oder Sortierung eine hardwa-
rebasierte Losung auf dedizierten Rechnern vorsahen [45, 28]. Solche Ansitze sind je-
doch weitgehend gescheitert, vor allem da die Realisierung der Spezialhardware lange
Entwicklungszeiten und Kosten verursachten [14]. Die softwareméBige Optimierung sol-
cher Funktionen innerhalb allgemeiner Paralleler DBS erwies sich dem gegeniiber als
wesentlich einfacher und flexibler realisierbar. Insbesondere konnten damit die rasanten
Leistungssteigerungen allgemeiner (Commodity-)Prozessoren genutzt werden.

Eine der frilhen Datenbankmaschinen, Teradata, konnte jedoch seit der Einfiih-
rung 1984 bis heute erfolgreich weiterentwickelt werden und im Markt von Parallelen
DBS bestehen. Die zugrunde liegende Architektur kombiniert eine allgemeine Shared-
Nothing-Architektur mit einem speziellen Kommunikationsnetzwerk, das u. a. auch DB-
Funktionen wie das Sortieren und Mischen von Sitzen unterstiitzt [1]. Daneben gibt es
weitere aktuelle Systemansitze zur Optimierung Paralleler DBS durch Einsatz von Spe-
zialprozessoren im Rahmen des Externspeichersubsystems bzw. auf Basis von FPGAs:

e Externspeicher wie Disk-Arrays werden durch Kontroller verwaltet, die standardméBig
eine Optimierung des E/A-Verhaltens durch Scheduling gleichzeitiger Plattenzugriffe
oder Caching von Daten unterstiitzen. Schreibzugriffe werden héufig durch dedizier-
ten Einsatz von Flash-Speichern bzw. SSDs beschleunigt. Diese Kontroller konnen
auch zur Ausfiihrung von DBS-Operatoren wie Selektionen und Projektionen genutzt
werden, um das Datenvolumen fiir Anfragen friihzeitig signifikant zu reduzieren. Eine
derartige Nutzungsform wird z. B. im Shared-Disk-System Oracle Exadata eingesetzt,
in dem das gemeinsame Externspeicher-Subsystem aus mehreren Disk-Arrays besteht,
deren Platten von je einem um DB-Funktionalitiit erweiterten Kontroller verwaltet wer-
den. Damit soll die parallele Verarbeitung sowohl von Analyseabfragen wie auch von
OLTP-Lasten optimiert werden [9]. Die Kontroller selbst basieren auf Standardprozes-
soren.

e Die Optimierung insbesondere von Analyseoperationen kann alternativ auch durch
FPGAs (Field-Programmable Gate Array) erfolgen. FPGAs bezeichnen spezielle
Chips, deren Aufbau und Funktionsweise flexibel konfigurierbar sind. Einer der Pio-
niere der FPGA-Nutzung zur Beschleunigung von DB-Anfragen ist Netezza [18]. Auf
Basis einer Shared-Nothing-Architektur wird in diesem System jedem Prozessor ein
FPGA zur Datenvorverarbeitung zugeordnet. Die Daten werden dabei komprimiert auf
den Externspeichern gespeichert, sodass sich durch den reduzierten Umfang die Zahl
notwendiger E/A-Operationen verringert. Eingelesene Daten werden in jedem Knoten
zunichst durch die FPGA verarbeitet, insbesondere werden die Daten dekomprimiert
sowie Projektions- und Selektionsoperationen zur Reduzierung des Datenvolumens
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angewandt. Die von den FPGAs berechneten Ergebnisse werden dann gemifl dem
Prinzip der Pipelineparallelitit zur unmittelbaren Weiterverarbeitung an die CPUs
tibergeben. Der Ansatz erreicht typischerweise Beschleunigungen um Groflenordnun-
gen gegeniiber Standardarchitekturen ohne FPGA-Nutzung.

Ein weiterer Ansatz zur Beschleunigung von DB-Operationen besteht in der Nutzung
von Grafikprozessoren bzw. GPUs (Graphical Processing Units). Standard-GPUs konnen
pro Rechner in Verbindung mit den CPUs zu vergleichsweise geringen Kosten fiir ein-
fache Aufgaben eine Parallelverarbeitung mit bis zu Tausenden von Cores unterstiitzen.
Herstellerunabhingige Schnittstellen wie OpenCL (Open Computing Language) erlauben
dabei die allgemeine Nutzung der Grafikprozessoren, sodass — trotz architekturbeding-
ter Beschriankungen — nicht nur Bilddaten parallel verarbeitet werden kénnen. So wurden
u.a. GPU-Implementierungen fiir Sortierung und Join entwickelt, die eine signifikante
Beschleunigung gegeniiber alleiniger Nutzung von CPUs erzielen [22, 21, 26, 8]. Ein
Engpass dabei ist oft noch der Datenaustausch zwischen dem Hauptspeicher eines Rech-
ners und dem relativ kleinen Speicher der GPU. Neuere Grafikprozessoren erlauben durch
einen Direktzugriff auf den Hauptspeicher der CPUs eine nochmals beschleunigte Verar-
beitung von DB-Operationen [27].

3.5 Alternativen zur Unterstiitzung heterogener DBS

Fiir den Zugriff auf mehrere heterogene, unabhingig entwickelte Datenbanken bzw. Da-
tenquellen werden Architekturen benétigt, welche die Unabhiéngigkeit der einzelnen Da-
tenbestinde (Knotenautonomie) weitgehend bewahren. Aufgrund der geforderten Unab-
hingigkeit der einzelnen Datenbanksysteme und Rechner kommt zur Realisierung die-
ser Systeme nur eine Partitionierung der Externspeicher in Betracht (Shared Nothing).
Die Heterogenitit betrifft dabei die Strukturierung und Inhalte der Datenbestéinde, aber
auch die beteiligten Datenverwaltungssysteme bzw. DBS mit ihren Anfragesprachen, ihrer
Transaktionsverwaltung etc. Trotz der Heterogenitit der Datenquellen ist aus Nutzersicht
eine weitgehende Verteilungstransparenz wiinschenswert, z. B. indem die Daten tiber ein
gemeinsames oder globales Schema und iiber eine einheitliche Anfragemoglichkeit zu-
ginglich sind. Die Knotenautonomie verlangt dabei, dass jeder Knoten entscheiden kann,
welche Teile seiner Daten fiir welche Operationen fiir die Nutzer des Systemverbunds
zuginglich gemacht werden.

Zur gemeinsamen Nutzung heterogener Datenbestinde kommen unterschiedliche An-
sdtze zur Datenintegration infrage, die gemif3 Abb. 3.11 grob danach unterteilt werden
konnen, ob sie ein globales Schema unterstiitzen und ob sie eine physische oder virtuelle
Integration der Daten verfolgen. Ein globales Schema soll eine einheitliche konzeptionelle
Sicht auf die zugiinglichen (Teile der) Datenquellen unterstiitzen und damit eine weitge-
hende Verteilungstransparenz unterstiitzen. Die Integration der Datenobjekte selbst kann
entweder physisch oder virtuell (Abb. 3.12) erfolgen:
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o Die physische Datenintegration erfordert die Erstellung einer gemeinsamen Datenbank

oder Datensammlung, in der die Datenobjekte der zu integrierenden Quellen physisch
gespeichert werden. Dieser Ansatz findet vor allem im Rahmen von Data Warehou-
ses [2, 30] Anwendung, um entscheidungsunterstiitzende Auswertungen auf den inte-
grierten Datenbestinden eines Unternehmens zu ermoglichen (Abb. 3.12a). Die Rea-
lisierung des Data Warehouse basiert hiufig auf einem Parallelen DBS mit einem auf
Analysezwecke ausgelegten globalen Schema. Die Datenintegration erfolgt durch pe-
riodisch auszufiihrende, aufwendige ETL-(Extraktions-, Transformations- und Lade-)
Prozesse, um die (geinderten) Daten aus den Ursprungssystemen zu extrahieren, zu be-
reinigen und transformieren und in das Data Warehouse zu integrieren. Die integrierten
Daten konnen danach in der Regel sehr schnell und flexibel ausgewertet werden.

Bei der virtuellen Datenintegration verbleiben die Daten in ihren Ursprungssystemen
und werden erst zur Anfragezeit abgerufen und integriert. Dieser Ansatz wird u. a. im
Rahmen sogenannter Mediator/Wrapper-Architekturen bzw. Foderierten DBS [10] un-
terstiitzt (Abb. 3.12b). Im Kontext der Integration von Unternehmensdaten spricht man
auch von Enterprise Information Integration (EII) [23, 5]. Dabei unterstiitzt der Media-
tor eine einheitliche Anfragemoglichkeit auf dem globalen Schema. Anfragen werden
zur Laufzeit in entsprechende Abfragen auf den betroffenen Datenquellen umgesetzt.
Zum Verbergen der Anfrageunterschiede gibt es pro Quelle ein Wrapper-Modul, das
die vom Mediator generierten Abfragen auf den Datenquellen ausfiihrt und die Ergeb-
nisse an den Mediator zuriickgibt. Der Mediator integriert die Teilergebnisse fiir die
Nutzer bzw. Anwendungen. Durch die skizzierte Vorgehensweise werden pro Anfra-
ge stets die aktuellsten Daten abgerufen, jedoch zulasten einer potenziell langsamen
Ausfithrungszeit. Der Ansatz ist daher auch nur begrenzt fiir die Integration grofie-
rer Datenmengen geeignet, da der Zeitbedarf fiir die verteilte Anfragebearbeitung und
Nachbearbeitung der Teilergebnisse unmittelbar in die Ausfiihrungszeiten eingeht. Die
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Autonomie der einzelnen Knoten ist hoher als bei der physischen Datenintegration ein-
zustufen, da keine periodische Extraktion der Daten zu unterstiitzen ist.

Wenngleich die Unterstiitzung eines globalen Schemas und die damit ermdglichte verein-
heitlichte Sicht auf heterogene Daten aus Nutzersicht wiinschenswert ist, verursacht sie
zugleich erhebliche Probleme. Insbesondere ist die Erstellung sowie die nach Anderun-
gen in den Datenquellen erforderliche Aktualisierung eines globalen Schemas im Rahmen
der sogenannten Schemaintegration ein sehr aufwendiger und komplexer Prozess, der nur
teilweise automatisierbar ist [41, 16]. Somit konnen in der Regel nur wenige Datenquellen
tiber ein globales Schema integriert werden.

Zur Umgehung dieser Nachteile wurden daher alternative Ansétze einer virtuellen Da-
tenintegration ohne die Notwendigkeit eines globalen Schemas, unter Inkaufnahme einer
verringerten Verteilungstransparenz, entwickelt. Ein Ansatz sind dabei die sogenannten
Peer-to-Peer-Architekturen, in denen die Knoten eine gleichberechtigte Stellung einneh-
men und beziiglich ihrer Daten nur bidirektional miteinander verkniipft sind [4]. Die
Verkniipfungen oder Mappings konnen auf Schema- oder Instanzebene erfolgen, welche
bei der Auswertung verteilter Anfragen auszuwerten sind [46]. Eine dhnliche Vorgehens-
weise wird auch von Linked-Data-Ansditzen im sogenannten Daten-Web verfolgt [6]. Hier
werden einzelne Datensammlungen vereinheitlicht im RDF-Datenformat als Webdaten-
quelle gespeichert und untereinander auf Ebene der Instanzen und Ontologiekonzepte
durch Links unterschiedlicher Typisierung semantisch vernetzt. Anfragen (in der Sprache
SPARQL) konnen dann iiber die Links Daten verschiedener Quellen verkniipfen, wobei
der Nutzer den Aufbau der einzelnen Datenquellen kennen muss.
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Wenn Verteilungstransparenz eine untergeordnete Rolle spielt, kann der Zugriff auf he-
terogene Daten auch auf Ebene der Anwendungen realisiert und systemseitig unterstiitzt
werden. Dies ist der Fall im Rahmen von verteilten Transaktionssystemen bzw. Ansétzen
zur Enterprise Application Integration (EAI) [5]. In diesen Middleware-Ansétzen kann im
Rahmen einer Anwendung auf unterschiedliche Datenbanken und andere Datenquellen
mit Operationen der jeweiligen Schnittstellen zugegriffen werden. Es konnen dabei je-
doch die Transaktionseigenschaften iiber alle referenzierten und geénderten Datenquellen
gewahrt bleiben, insbesondere die Alles-oder-nichts-Eigenschaft durch die Anwendung
eines gemeinsam unterstiitzten, verteilten Commit-Protokolls (siehe Kap. 11). Die Integra-
tion von Daten aus unterschiedlichen Webdatenquellen wird durch sogenannte Mashup-
Frameworks unterstiitzt, welche die einfache Erstellung von Datenintegrationsaufgaben
durch Mashup-Skripte unterstiitzen [15, 42]. Dazu konnen iiblicherweise unterschiedliche
Operatoren zur Datenabfrage und -extraktion aus Webseiten oder lokalen Datenbestéinden
verwendet werden sowie Operatoren zur Datenaufbereitung und -fusion [44, 17]. Wie bei
EAI-Ansitzen muss der Entwickler den Aufbau der einzelnen Datenquellen kennen sowie
die verfiigbaren Schnittstellen nutzen.

Zur detaillierten Behandlung der Ansiitze fiir heterogene Daten verweisen wir auf Lehr-
biicher zu Data Warehouses [2, 30] und der Datenintegration [33, 16]. Aktuelle Ansitze
zur Schemaintegration wie das sogenannte Matching und Mischen (Merge) von Schemas
werden in [3] dargestellt.

3.6 Hadoop als Big-Data-Plattform

Fiir die Verarbeitung und Analyse von sehr gro8en Datenmengen in Cluster-Umgebungen
hat sich in den letzten Jahren das MapReduce-Paradigma [12] etabliert, das wir in Kap. 10
genauer vorstellen. Eine der populdrsten Umsetzungen von MapReduce ist das Hadoop-
Framework [48], das urspriinglich von Yahoo! entwickelt wurde, seit 2008 aber ein quell-
offenes Apache-Projekt ist.

Hadoop und damit auch seinem MapReduce-Ausfiihrungsmodell liegen einige wesent-
liche Designaspekte zugrunde:
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e Hadoop basiert auf einer Shared-Nothing-Architektur und ist fiir den Einsatz in Clus-
tern aus Standardhardware (,,Commodity Hardware*) gedacht.

e Die Datenverarbeitung wird in einzelne Tasks (wie z. B. die Ausfithrung von map oder
reduce auf einem Teil der Daten) zerlegt, die unabhéngig voneinander ausgefiihrt wer-
den.

e Im Fall von Fehlern oder Knotenausféllen werden Tasks einfach neu gestartet bzw.
einem neuen Knoten zugewiesen.

Wie Abb. 3.13 zeigt, besteht Hadoop aus mehreren Komponenten, von denen die eigent-
liche MapReduce-Engine nur einen Teil darstellt. Hinzu kommt das verteilte Dateisystem
HDFS (Hadoop Distributed File System) sowie diverse auf HDFS aufbauende Komponen-
ten und Projekte wie HBase [48] als verteilter Datenspeicher (Abschn. 2.5), Pig [38, 19]
als Datenflusssprache und Hive [50] als Data-Warehouse-Losung mit der Moglichkeit,
Ad-hoc-Anfragen zu formulieren. Zu diesen bereits seit ca. 2009 bestehenden Kompo-
nenten sind im Zuge der stdndigen Weiterentwicklung von Hadoop in den letzten Jahren
viele Ergdnzungen gekommen, u. a. Spark (In-Memory-Verarbeitung) und Giraph (Graph-
verarbeitung). Wir werden im folgenden auf Grundlagen von HDFS und der MapReduce-
Ausfithrungsumgebung eingehen. Danach diskutieren wir noch kurz einige der weiteren
Hadoop-Komponenten. In Kap. 10 werden wir fiir die verteilte Anfrageausfiihrung in Ha-
doop auch Pig und Spark betrachten.

3.6.1 Das verteilte Dateisystem HDFS

Wie in Abschn. 3.3 dargestellt, sind in einer Shared-Nothing-Architektur die Externspei-
cher (Magnetplatten) den Rechnern lokal zugeordnet, sodass die Daten iiber alle Knoten
hinweg verteilt werden. In Hadoop wird dazu das verteilte Dateisystem HDFS [49] ver-
wendet. Die Entwicklung von HDFS wurde durch Googles Dateisystem GFS [20] inspi-
riert und verfolgt somit einige Entwurfsziele, die es von anderen verteilten Dateisystemen
unterscheidet. Hierzu zédhlen die bereits erwihnte Fehlertoleranz fiir Commodity-Hard-
ware-Umgebungen sowie die Ausrichtung auf grofle Datenmengen, Batch-Verarbeitung
(d. h. ein hoher Lesedurchsatz statt niedrige Latenz) und ein einfaches Kohirenzmodell,
das auf der Annahme weniger Updates (,,write-once-read-many*‘) bei vielen Lesezugriffen
basiert.

HDEFS nutzt eine Master-Slave-Architektur aus einem NameNode und vielen Data-
Nodes. Der NameNode reprisentiert den Masterknoten und verwaltet den Namensraum
des Dateisystems sowie die Dateizugriffe der Clients. Die DataNodes als Slave oder Wor-
ker sind dagegen fiir die Speicherung und Verwaltung der eigentlichen Daten zusténdig.
Eine Datei in HDFS besteht hierzu aus einem oder mehreren Blocken von typischerweise
64 oder 128 MB. Dies kann aber dateispezifisch definiert werden. Die Blocke einer Datei
werden iiber verschiedene DataNodes hinweg verteilt. Weiterhin kann fiir jede Datei ein
Replikationsfaktor festgelegt werden, der angibt, wie viele Replikate von jedem Block
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verwaltet werden sollen. Die eigentliche Zuordnung von Blocken zu DataNodes erfolgt
dabei durch den NameNode (Abb. 3.14).

Der NameNode unterstiitzt eine Reihe von Standardoperationen im Namensraum eines
Dateisystems wie das Offnen, SchlieBen und Umbenennen von Dateien und Verzeichnis-
sen, die tiber eine File System Shell aufgerufen werden konnen (siehe Tab. 3.1). Die dazu
notwendigen Metadaten (Verzeichnisstruktur und Blockzuordnung) werden im lokalen
Dateisystem des NameNodes in einer Datei FsImage gespeichert, Anderungen werden in
einem Transaktionslog (einem Write-ahead-Log) erfasst und ebenfalls in das lokale Datei-
system geschrieben. Zur Erzielung einer hohen Performance werden die Metadaten beim
Start in den Hauptspeicher des NameNodes geladen.

Blockoperationen wie das Anlegen, Loschen oder Replizieren werden direkt von den
DataNodes auf Anforderung des NameNodes ausgefiihrt. Ein Client kontaktiert hierzu
zunichst den NameNode. Fiir eine Leseoperation liefert der NameNode dabei eine Liste
der DataNodes, die Replikate von Blocken der angeforderten Datei speichern. Diese Liste
ist nach der Distanz vom Client-Knoten in der Netzwerktopologie sortiert. Der Client kann
anschlieBend anhand dieser Liste die entsprechenden DataNodes direkt kontaktieren und
die Blocke anfordern (Abb. 3.14). Eine Besonderheit von HDFS ist, dass der Speicherort
(d. h. der DataNode) eines Dateiblocks iiber den NameNode angefragt werden kann. Dies

Tab. 3.1 Wichtige HDFS-Operationen
hadoop fs -mkdir hdfs://host/usr/mr Anlegen des Verzeichnisses mr im HDFS

hadoop fs -put filel Kopieren der lokalen Datei filel ins
hdfs://host/usr/mr HDFS

hadoop fs -get Kopieren der HDFS-Datei in eine lokale
hdfs://host/usr/mr/result file2 Datei

hadoop fs -1s Anzeigen des HDFS-Verzeichnisses

hdfs://host/usr/mr/result
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ermdglicht es einer Anwendung, wie z. B. dem MapReduce-Framework, bestimmte Tasks
auf dem Knoten zu starten, auf dem die zu verarbeitenden Daten gespeichert sind.

Beim Schreiben fragt der Client ebenfalls zuerst den NameNode nach DataNodes, die
den ersten Block sowie dessen Replikate speichern konnen. Diese DataNodes werden vom
Client in einer Pipeline organisiert, in der die Daten geschrieben werden. Diese Pipeline
ermdglicht eine direkte Weiterleitung der geschriebenen Daten (in Form von Paketen von
typischerweise 64 KB) zwischen den DataNodes. Nach erfolgreichem Schreiben infor-
mieren die DataNodes den NameNode dariiber. Sobald der erste Block gefiillt ist, wird
tiber den NameNode eine neue Liste von weiteren DataNodes angefordert und wiederum
eine Pipeline aufgebaut.

NameNode und DataNodes kommunizieren im Wesentlichen iiber , Heartbeat®-
Nachrichten, die DataNodes periodisch an den NameNode senden. So registriert sich
ein neuer DataNode beim Start beim NameNode. Im normalen Betrieb sendet jeder Data-
Node alle 3 Sekunden eine Heartbeat-Nachricht, bleiben diese Nachrichten fiir mehr als
10 min aus, geht der NameNode von einem Ausfall des betreffenden DataNodes aus.

Die Replikation von Blocken bildet eine der zentralen MaBBnahmen zur Fehlertoleranz
in HDFS. Wie oben bereits erwihnt, kann die Anzahl der Replikate dateispezifisch fest-
gelegt werden. So kann ein Client beim Lesen das zuerst erreichbare Replikat verwenden,
schldgt das Lesen dagegen fehl, wird ein weiteres Replikat versucht. Beim Schreiben muss
der NameNode einerseits sicherstellen, dass fiir jeden Block einer Datei die erforderliche
Anzahl an DataNodes zum Speichern der Replikate zur Verfiigung gestellt wird. Zum
anderen kann er anhand der periodisch von allen DataNodes gelieferten Block-Reports
feststellen, ob die gewiinschte Anzahl noch verfiigbar ist. Sind zu viele Replikate vorhan-
den, wird die Anzahl reduziert. Bei zu wenigen Replikaten wird eine Anforderung zum
Anlegen eines neuen Replikats in eine Priorititswarteschlange eingefiigt, die periodisch
verarbeitet wird.

Beim Erzeugen von Replikaten muss eine geeignete Platzierungsstrategie realisiert
werden. Grundsitzlich kann diese Strategie vom Administrator beeinflusst werden, jedoch
implementiert HDFS eine Standardstrategie, die einen Kompromiss zwischen geringen
Schreibkosten und hoher Verfiigbarkeit bzw. Ausfallsicherheit sucht. Dazu wird das erste
Replikat eines Blocks auf dem Knoten des Schreib-Tasks platziert, das zweite und dritte
Replikat auf jeweils verschiedenen Knoten in unterschiedlichen Racks und alle weite-
ren Replikate werden zufillig verteilt. Die Beriicksichtigung von Racks (Server-Regalen)
ist insbesondere fiir sehr groe Cluster von Bedeutung. In einer solchen Konfiguration
sind die Knoten eines Racks meist iiber den gleichen Netzwerk-Switch verbunden, sodass
die verfiigbare Netzwerkbandbreite zwischen Knoten eines Racks hoher ist als zwischen
Knoten aus verschiedenen Racks (Abschn. 2.6.3). Gleichzeitig sind bei einem Ausfall ei-
nes Switches oder der Stromversorgung eines Racks aber auch alle Knoten dieses Racks
betroffen. Daher verspricht die Verteilung der Replikate eines Blocks iiber verschiedene
Racks eine hohere Ausfallsicherheit. Bei der Platzierung von Blocken bzw. Replikaten be-
riicksichtigt HDFS jedoch nicht die Auslastung des Externspeichers der DataNodes. Fiir
eine bessere Lastbalancierung miissen externe Tools eingesetzt werden.
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Replikation ist nur einer der HDFS-Mechanismen zum Umgang mit Fehlern und Aus-
fillen. Weitere Maflnahmen sind u. a. die Verwaltung von Priifsummen zu allen Blocken,
die bereits erwidhnten Heartbeat-Nachrichten, das periodische Scannen aller Blocke durch
die DataNodes zum Priifen dieser Priifsummen und das Senden der Block-Reports sowie
die Verwendung eines Transaktionslogs durch den NameNode. Da der NameNode prinzi-
piell einen Single-Point-of-Failure darstellt, kann die Verfiigbarkeit durch einen zweiten
(Secondary) NameNode sowie durch zusitzliche Checkpoint- und BackupNodes erhoht
werden.

3.6.2 Hadoop’s MapReduce-Engine

Ahnlich wie HDFS basiert auch die MapReduce-Engine auf einer Master-Slave- oder
Master-Worker-Architektur. Ein auszufiihrendes MapReduce-Programm (ein sogenannter
Job) wird dem Master iibergeben und von diesem in Tasks zerlegt, die Anwendungen der
map- bzw. reduce-Funktionen auf eine Partition der Eingabedaten darstellen. Im Hadoop-
Sprachgebrauch werden diese Partitionen auch als Input Split bezeichnet. Der Master sam-
melt alle Tasks und weist sie den Worker-Knoten zu. Abbildung 3.15 gibt einen Uberblick
zum Gesamtablauf.

Nach der Zerlegung eines Jobs in Tasks werden die Map-Tasks gestartet. Hierbei wird
versucht, jeden Task auf dem Worker-Knoten zu platzieren, der im HDFS den zugewie-
senen Block speichert, sodass ein lokaler Lesezugriff ausgefiihrt werden kann. Ist dies
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Abb. 3.15 Ausfiihrung eines MapReduce-Jobs in Hadoop
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nicht moglich, muss der Block iiber HDFS gelesen werden. Ein Map-Task deserialisiert
zunichst den Input-Split iiber einen InputReader — dies kann entweder eine Standardim-
plementierung fiir die zeilenweise Verarbeitung von Textdateien, eine eigene Klasse fiir
ein spezielles Eingabeformat oder ein Reader fiir komplexere Datenstrukturen (Nutzung
von Avro) sein. Im Ergebnis entsteht ein Strom von Schliissel-Wert-Paaren, mit denen je-
weils die eigentliche jobspezifische map-Funktion aufgerufen wird. Die Ergebnisse dieser
Aufrufe werden auf die lokale Platte des Workers geschrieben.

Das Herausschreiben der Zwischenergebnisse bildet den ersten Schritt der ,,Shuffle &
Sort“-Phase, die ein wesentlicher Schritt jedes MapReduce-Programms ist (Abb. 3.16).
Voraussetzung fiir die Durchfiihrung des Reduce-Tasks ist die Sortierung aller Ergebnis-
datensitze des Map-Schritts nach ihrem Schliissel. Zu diesem Zweck werden die Ergeb-
nisse jedes Map-Tasks bereits lokal sortiert. Dies erfolgt, indem alle Zwischenergebnisse
zundchst in einem Hauptspeicherpuffer gesammelt werden. Ist ein bestimmter Fiillgrad
dieses Puffers erreicht, entnimmt ein Hintergrund-Thread die Datensitze aus dem Puffer,
erzeugt daraus Partitionen deren Anzahl der Zahl der Reducer entspricht, sortiert die Da-
ten innerhalb der einzelnen Partitionen im Hauptspeicher und schreibt sie als sogenannte
Spill-Dateien auf Platte. Am Ende des Tasks werden alle Spill-Dateien in einzelne par-
titionierte und sortierte Ergebnisdateien fiir die Reduce-Tasks gemischt. Optional kann
noch ein sogenannter Combiner angegeben werden, der Reduce-Aufgaben, wie z. B. eine
(Vor-)Aggregation, bereits im Rahmen des Mappers ausfiihrt.

Der eigentliche Reduce-Task beginnt mit einem Copy-Schritt. Alle Map-Ergebnisda-
teien liegen noch auf lokalen Platten der Worker, daher muss ein Reducer zunichst seine
Partitionen aus diesen Dateien einsammeln. Sobald ein Map-Task seine Arbeit beendet
hat, kopiert der Reducer die entsprechende Partition und mischt diese mit den Partitionen
der anderen Mapper soweit moglich im Hauptspeicher oder ggf. iiber Platte. Anschlie3end
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wird die eigentliche reduce-Funktion fiir jeden Schliissel aufgerufen. Die Ergebnisse
werden abschlieBend in eine HDFS-Datei geschrieben — auch hier wird der erste Block
auf dem lokalen Knoten (der gleichzeitig ein DataNode ist) gespeichert.

Die Ausfiihrung der Jobs und Tasks wird durch sogenannte Tracker kontrolliert und ko-
ordiniert. Ein JobTracker iibernimmt die Rolle des Masters: Alle MapReduce-Jobs werden
an den JobTracker iibergeben, dieser verteilt die Tasks an die einzelnen TaskTracker, die
auf jedem Cluster-Knoten laufen. Ein TaskTracker verfiigt iiber eine Menge von Slots,
welche die Anzahl der abarbeitbaren Tasks reprisentiert. Bei der Auswahl der TaskTra-
cker wird die Datenlokalitit wie oben beschrieben beriicksichtigt. Eine weitere Aufgabe
der TaskTracker ist die Uberwachung der Ausfiihrung der Tasks: Zum einen wird die Be-
endigung eines Tasks (erfolgreich oder nicht) an den JobTracker gemeldet, zum anderen
sendet jeder TaskTracker Heartbeat-Nachrichten an den JobTracker um anzuzeigen, dass
der Knoten noch aktiv ist.

3.6.3 Weitere Hadoop-Komponenten

Das Hadoop-Okosystem umfasst neben HDFS und der MapReduce-Engine noch weitere
Komponenten. Hierzu zédhlen u. a.:

e Pig ist eine Datenflusssprache zur Spezifikation von Datenflussskripten, die automa-
tisch in MapReduce-Programme iibersetzt werden (siehe Abschn. 10.5).

e Hive erlaubt das Anlegen von relationalen Tabellen, die in HDFS gespeichert und mit
einer SQL-dhnlichen Sprache (HiveQL) angefragt werden konnen.

e Drill ist eine recht junge Entwicklung eines auf Hadoop basierenden SQL-Anfragepro-
zessors, der mit komplexen JSON-Daten arbeiten kann.

o Giraph ermoglicht die Verarbeitung von groflen Graphen in MapReduce und ist an
Googles Pregel [36] angelehnt. Beide Ansitze basieren auf dem Bulk-Synchronous-
Parallel-(BSP-)Modell [51], wobei Berechnungen (Graphoperationen) durch eine Fol-
ge von Iterationen ausgedriickt werden, die wiederum durch Barrieren zur Kommuni-
kation und Synchronisation separiert sind.

e Mahout ist eine MapReduce-Bibliothek mit verteilten Algorithmen zum Maschinellen
Lernen.

Hinzu kommen Projekte wie Apache Spark (siehe auch Abschn. 10.6), die sich durch
In-Memory-Verarbeitung und iiber MapReduce hinausgehende Programmiermodelle aus-
zeichnen.

Ein wichtiger Schritt in der Hadoop-Entwicklung war die Einfiihrung des neuen Res-
sourcenmanagers YARN — manchmal auch als MapReduce 2.0 bezeichnet. In der ur-
spriinglichen Fassung (Abb. 3.13) sind die Aufgaben der Datenverarbeitung, d.h. das
eigentliche MapReduce, sowie des Cluster-Managements Teil der MapReduce-Engine.
Dies erschwert es u.a., andere ,,Nicht-MapReduce*“-Anwendungen in einem Hadoop-
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Cluster laufen zu lassen und einen Multi-Mandantenbetrieb zu realisieren, da die Verwal-
tung der Ressourcen (Platzierung der Jobs etc.) nur fiir MapReduce erfolgt. Mit YARN (Yet
Another Resource Negotiator) wurde das Ressourcenmanagement in eine eigene Kompo-
nente ausgelagert, sodass auch andere Anwendungen Cluster-Ressourcen allokieren und
Jobs verteilen konnen. Pro Knoten l4uft in YARN ein NodeManager, der fiir das Monito-
ring der Ressourcen (CPU, Speicher etc.) sowie den Zustand des Knotens zustindig ist.
Fiir das Starten, Uberwachen und Scheduling der Tasks (was in der alten Architektur ei-
ne der Aufgaben der TaskTracker war) ist nun ein ApplicationManager verantwortlich,
der ebenfalls pro Verarbeitungsknoten lauft. Dieser ist jedoch spezifisch fiir jede Anwen-
dung — MapReduce ist nur eine davon. Die Gesamtkoordination und damit die Rolle des
JobTrackers wird nun von einem ResourceManager iibernommen, der fiir alle Clients die
Schnittstelle bildet. Die Trennung von ApplicationManager und NodeManager erlaubt es
nun nicht nur, die Cluster-Ressourcen fiir verschiedene Anwendungen zu verwalten, son-
dern bei Bedarf auch zwischen Speicherknoten fiir HDFS (mit einem NodeManager) und
Verarbeitungsknoten ggf. sogar fiir bestimmte Anwendungen (mit einem ApplicationMa-
nager) zu unterscheiden.

3.7 Vergleich und qualitative Bewertung

AbschlieBend sollen wesentliche Architekturen zur verteilten und parallelen DB-Verarbei-
tung hinsichtlich der in Kap. 1 eingefiihrten Anforderungen verglichen werden. Au3erdem
diskutieren wir kurz ,,Big Data‘“- Architekturalternativen zur Analyse sehr groer Daten-
mengen.

3.7.1 Vergleich verteilter Architekturen zur Datenbankverarbeitung

Beziiglich der parallelen und verteilten Datenbankverarbeitung ergab die vorgestellte
Klassifikation im Wesentlichen die Unterscheidung von Parallelen DBS (Shared Every-
thing, Shared Disk, lokal verteilte Shared-Nothing-Systeme) und Verteilten DBS. Dabei
verkorpert der Shared-Everything-Ansatz nur eine relativ geringe Erweiterung gegeniiber
zentralisierten DBS, sodass deren Beschrinkungen (Leistungsfihigkeit, Skalierbarkeit,
Verfiigbarkeit etc.) auch zum GroBteil weiter Bestand haben. Im Rest dieses Buchs wer-
den daher — mit Ausnahme der parallelen Anfrageverarbeitung (Kap. 9) — nur noch die
anderen, allgemeineren Ansitze behandelt. Bei ihnen kooperieren mehrere DBMS, die
jeweils vom Typ Shared Everything sein konnen.

Daneben gibt es fiir die Verarbeitung heterogener Daten verschiedene Varianten, insbe-
sondere Data Warehouses und Foderierte DBS (Mediator/Wrapper-Ansitze). Dabei nut-
zen Data-Warehouse-Installationen oft Parallele DBS, nachdem die heterogenen Daten
im Data Warehouse physisch integriert sind. Wir wollen daher bei unserem folgenden
Vergleich nur noch Foderierte DBS in der Betrachtung belassen. Die drei verbleibenden
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Tab. 3.2 Grobe Bewertung der Architekturalternativen
Parallele DBS | Verteilte DBS | Foderierte DBS

Hohe Transaktionsraten ++ o/+ o
Intra-Transaktionsparallelitéit ++ o/+ —/o
Skalierbarkeit + o/+ )
Verfiigbarkeit + + -
Verteilungstransparenz ++ + )
Geografische Verteilung - + +
Knotenautonomie - o +
Heterogene Daten - - +
Administration o - YA

Systemklassen der Parallelen, Verteilten und Foderierten DBS sollen hinsichtlich der in
Abschn. 1.2 aufgestellten Forderungen grob verglichen werden; eine zusammenfassende
Bewertung zeigt Tab. 3.2.

Eine hohe Leistungsfihigkeit 1dsst sich demnach am ehesten von Parallelen DBS vom
Typ Shared Disk (SD) und Shared Nothing (SN) erreichen. Denn diese Ansétze konnen die
Verarbeitungskapazitidt mehrerer Rechner sowie ein schnelles Kommunikationsnetz zur
Erlangung hoher Transaktionsraten auf einer logischen Datenbank nutzen. Sie bieten auf-
grund ihrer lokalen Rechneranordnung auch ein hoheres Potenzial fiir die Parallelisierung
komplexer Operationen und Transaktionen (Intra-Transaktionsparallelitit) als Verteilte
DBS. Diese konnen zwar ausschlielich lokale Transaktionen effizient bearbeiten, jedoch
sind fiir nichtlokale Datenzugriffe Leistungseinbuflen in Kauf zu nehmen. Auflerdem kann
i. Allg. keine effektive, dynamische Lastbalancierung erreicht werden; vielmehr bearbeitet
jeder Rechner sdamtliche Transaktionen der lokal angeschlossenen Benutzer, was nahezu
zwangsldufig zu starken Unterschieden in der Auslastung einzelner Rechner fiihrt. Fiir
Foderierte DBS steht die Leistungstihigkeit nicht im Vordergrund; sie ist relativ begrenzt,
falls pro Datenbank nur ein zentralisiertes DBS eingesetzt wird.

Die Verfiigbarkeit ist prinzipiell fiir Parallele und Verteilte DBS am besten, da sich alle
Knoten eine logische Datenbank teilen. Somit kann nach Ausfall eines Rechners die DB-
Verarbeitung nach Durchfiihrung bestimmter Recovery-Aktionen von den iiberlebenden
Rechnern fortgefiihrt werden®. Geografisch verteilte Systeme bieten aufgrund der starken
Entkopplung der Verarbeitungsrechner Vorteile vor allem hinsichtlich ,,Katastrophen®,
dafiir ist bei ihnen vermehrt mit Fehlern im Kommunikationssystem zu rechnen. Insbeson-
dere kann es zu sogenannten ,,Netzwerk-Partitionierungen* kommen, bei denen Teile des
Verteilten DBS nicht mehr miteinander kommunizieren konnen. Foderierte DBS weisen
i. Allg. eine geringe Verfiigbarkeit auf, da nach Ausfall eines DBMS die ihm zugeordnete
Datenbank nicht mehr erreichbar ist.

3 Bei Shared Nothing muss gewihrleistet sein, dass die Daten der von einem Rechnerausfall betrof-
fenen Partition weiterhin zugénglich sind, z. B. aufgrund von replizierter Speicherung oder — bei
lokaler Verteilung — durch Ubernahme der betroffenen Externspeicher durch iiberlebende Rechner.
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Die Vorteile Foderierter DBS liegen dagegen bei der Unterstiitzung von heterogenen
DBS, einer hohen Knotenautonomie sowie geografischer Verteilung. Dies wird erreicht
unter Inkaufnahme einer eingeschrinkten Verteilungstransparenz sowie einer komplexen
Administration. Beziiglich der Kosteneffektivitit sind auf der gewihlten Betrachtungsebe-
ne keine generellen Aussagen moglich, da Commodity-Hardware generell einsetzbar ist.

Die Untersuchung zeigt, dass fiir jede Verteilform Vor- und Nachteile hinsichtlich
der angefiihrten Bewertungskriterien bestehen, sodass es keinen ,,idealen” Typ eines
Mehrrechner-DBS gibt. Die Eignung verschiedener Architekturansitze ist daher von dem
hauptsdchlichen Einsatzbereich bestimmt sowie der konkreten Losung der jeweils zu
behandelnden Probleme.

3.7.2 Architekturen fiir Big Data

Zur effizienten und fehlertoleranten Verarbeitung und Analyse sehr groler Datenmengen
(Big Data) kommen verschiedenste Architekturen infrage, insbesondere folgende drei all-
gemeine Klassen:

e Verteilte und parallele DMS, bei denen die Anfragesprache SQL und das Transaktions-
konzept nicht unterstiitzt werden, z. B. im Rahmen einer hadoop-basierten Systemar-
chitektur oder auf Basis hadoop-unabhingiger NoSQL-Systeme,

e Parallele DBS einschlielich neuerer Entwicklungen wie den sogenannten NewSQL-
Systemen oder parallelen In-Memory-Datenbanksystemen,

e Hybride Architekturen, welche die beiden erstgenannten Ansitze kombinieren.

Beziiglich der mit Big Data assoziierten V-Herausforderungen Volume und Variety
(Abschn. 1.2) versprechen hadoop- bzw. NoSQL-basierte Ansédtze Vorteile gegeniiber
Parallelen DBS, da sie sehr groBe Mengen von unstrukturierten bzw. wenig strukturierten
Informationen, z. B. aus dem Web, speichern und mit allgemein anwendbaren Frameworks
zur Parallelverarbeitung wie das MapReduce-Paradigma und seinen Weiterentwicklun-
gen verarbeiten konnen. Dennoch gibt es gegeniiber Parallelen DBS Einschriankungen
in der Funktionalitit hinsichtlich der Transaktionsunterstiitzung fiir Anderungen und de-
klarativer Anfragemoglichkeiten, die auch fiir nichtrelationale Daten von zunehmender
Bedeutung sind. Hinsichtlich der Anforderung Velocity (z. B. Verarbeitung von Daten-
stromen und Ereignisdaten) weisen In-Memory-Architekturen grofle Effizienzvorteile
auf, die sowohl fiir Hadoop (z. B. Apache Spark) als auch fiir Parallele DBS nutzbar sind.
Ebenso ist die Herausforderung Veracity in beiden Architekturklassen adressierbar.

Fiir Auswertungen sind neben nutzerdefinierten Anfragen zunehmend auch komplexe-
re Verfahren des Data Mining zu unterstiitzen, fiir die es ebenfalls Moglichkeiten auf Basis
von Hadoop und Parallelen DBS gibt. Die damit zusammenhingenden Herausforderungen
sind jedoch noch Gegenstand der aktuellen Forschung. Parallele DBS sind meist kos-
tenintensive, herstellerspezifische Losungen, wihrend das quelloffene Hadoop und seine
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Komponenten eine groflere Herstellerunabhingigkeit versprechen und kostenfrei nutzbar
sind. Allerdings fallen fiir bestimmte Erweiterungen zur verbesserten Nutzbarkeit und bei
professionellem Support auch hier Kosten an.

Aufgrund der Vor- und Nachteile der beiden erstgenannten Architekturklassen ver-
spricht deren Kombination im Rahmen einer hybriden Architektur die Moglichkeit, die
Vorteile beider Ansitze zu kombinieren. Damit kann etwa die Vorverarbeitung grofer
Mengen teilstrukturierter Daten durch Hadoop- oder NoSQL-Systeme erfolgen, wihrend
aus diesen Daten abgeleitete strukturierte Informationen in einem (parallelen) Datenbank-
system weiterverarbeitet werden. Dies dhnelt dann dem Vorgehen beim Data-Warehouse-
Ansatz, bei dem die ETL-Vorverarbeitung zur Datenbereinigung und Datenintegration
auch auflerhalb des zur Analyse genutzten Datenbanksystems erfolgt. Andererseits ergibt
sich durch die Kombination eine sehr komplexe Architektur, ohne dass damit notwendi-
gerweise alle Anforderungen, z. B. zum Data Mining oder zur schnellen Verarbeitung von
Datenstromen, besser 16sbar werden.

Generell stehen die Verarbeitungsansitze im Umfeld von Big Data noch am Anfang,
sodass in den kommenden Jahren auch beziiglich der Architekturalternativen Weiterent-
wicklungen und Konsolidierungen zu erwarten sind.

3.8 Ubungsaufgaben

Ubung 3.1 (Intra-Query-Parallelitit)
Warum nutzen Parallele DBS in erster Linie Intra-Query-Parallelitit zur Reduzierung der
Antwortzeit komplexer Anfragen?

Ubung 3.2 (OLTP vs. OLAP)

In existierenden Systemen werden OLTP-Anwendungen und Analyseanwendungen
(OLAP) hidufig in verschiedenen Systemen ausgefiihrt (OLTP-Systeme vs. Data Ware-
houses). Welche Griinde sprechen gegen die gemeinsame Unterstiitzung von OLTP (Inter-
Transaktionsparallelitdt) und OLAP (Intra-Query-Parallelitit) in einem System? Gelten
die Griinde gleichermallen fiir die drei Shared-*-Architekturen?

Ubung 3.3 (Hybride Shared-*-Architekturen)
Diskutieren Sie wenigstens drei mogliche Kombinationen der Architekturen Shared Eve-
rything, Shared Disk und Shared Nothing hinsichtlich ihrer Vorteile und Nachteile.

Ubung 3.4 (Cluster-Dateisysteme)

Der Zugriff auf Externspeicher wie Platten kann in Clustern iiber unterschiedliche Datei-
systeme erfolgen. Damit kann fiir DBS z. B. eine Shared-Disk-Abstraktion auch bei parti-
tionierter Externspeicherzuordnung realisiert werden. Umgekehrt kann auch bei hardwa-
reseitiger Shared-Disk-Anbindung in einem Cluster, z. B. auf Basis eines SAN (Storage
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Area Networks), DBS-seitig von einer Partitionierung der Externspeicher ausgegangen
werden. Wie sind diese Mischansitze hinsichtlich Leistungsfahigkeit und Flexibilitit zu
beurteilen?
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Teil Il

Katalogverwaltung und Datenverteilung

Wir beginnen die Beschreibung der Losungsansitze mit Verfahren der Datenverteilung und
Katalogverwaltung fiir Verteilte DBS und Parallele DBS. Nach unserer Klassifikation sind
Verteilte DBS (VDBS) ortsverteilte Shared-Nothing-Systeme, die eine logische Datenbank
verteilt bearbeiten. Im Gegensatz zu Parallelen DBS spieltin VDBS die Unterstiitzung einer
moglichst hohen Knotenautonomie eine wichtige Rolle. Insbesondere sollten lokale Daten
moglichst auch unabhiéngig von anderen Knoten des Systems zugreifbar sein.

Eine zentrale Forderung sowohl fiir Verteilte DBS als auch Parallele DBS ist die Un-
terstiitzung von Verteilungstransparenz. Darunter fallen die einzelnen Forderungen nach
Orts-, Fragmentierungs- und Replikationstransparenz*:

o Unter Ortstransparenz versteht man dabei, dass der physische Speicherort von Daten
fiir die Nutzer des Systems unsichtbar sein soll und dass der Zugriff auf Objekte unab-
hiingig von ihrem Speicherort spezifiziert werden kann. Somit sollen Anderungen des
Speicherorts keine Auswirkungen auf Anwendungen haben.

o Fragmentierungsstransparenz verlangt, dass eine verteilte Speicherung von Relationen
moglich sein sollte und dass dabei die vorgenommene Zerlegung (Fragmentierung) der
Relationen fiir Nutzer und Anwendungen transparent bleiben soll.

e Replikationstransparenz schlieBlich bedeutet, dass die replizierte Speicherung von Tei-
len des Datenbestandes fiir Nutzer unsichtbar sein soll und insbesondere die Wartung
der Redundanz automatisch durch das Datenmanagementsystem zu erfolgen hat.

Wir gehen im Folgenden zunichst auf die Verwaltung von Metadaten in VDBS ein und
beschreiben dazu eine allgemeine Schemaarchitektur sowie Alternativen zur Katalogver-
waltung und Namensverwaltung. In Kap. 5 fithren wir dann die Grundlagen der Daten-
verteilung ein, insbesondere die Teilaufgaben der Fragmentierung und Allokation von
Fragmenten. Danach behandeln wir in Kap. 6 Besonderheiten und Ansitze der Daten-
verteilung in Parallelen DBS.

4 Date, C.J.: An Introduction to Database Systems, Volume I, 5th Edition. Addison-Wesley, Boston,
MA (1990).



Schemaarchitektur und Katalogverwaltung

Das Schema einer verteilten Datenbank beschreibt, welche Daten wie strukturiert an wel-
chem Ort gespeichert sind. In diesem Kapitel werden Varianten diskutiert, wie die Sche-
mainformationen (die Metadaten) verteilt organisiert und verwaltet werden konnen. Ein
spezieller Punkt betrifft die Vergabe und Verwaltung von global eindeutigen Namen fiir
Datenobjekte.

4.1 Schemaarchitektur von Verteilten DBS

Die Schemaarchitektur eines zentralisierten DBS nach ANSI/SPARC unterstiitzt physi-
sche Datenunabhiéngigkeit durch Trennung von physischem und konzeptionellem DB-
Schema sowie eine begrenzte Form der logischen Datenunabhingigkeit liber externe Sche-
mata (Abschn. 2.2). Bei der Ubertragung auf Verteilte DBS ist zusitzlich Verteilungstrans-
parenz zu gewihrleisten.

Ein einfacher Ansatz dazu sieht vor, wie im zentralen Fall lediglich ein konzeptionel-
les und ein internes Schema festzulegen, die von allen Rechnern iibernommen werden. In
diesem Fall sind samtliche Verteilungsaspekte Teil des global giiltigen internen Schemas,
also insbesondere die Definition der Verteilungseinheiten (Fragmente) sowie ihre Zuord-
nung (Allokation) zu Rechnern. Der Nachteil eines solchen Ansatzes liegt darin, dass
nahezu keine Knotenautonomie unterstiitzt wird, da simtliche Anderungen am konzep-
tionellen und internen Schema global abzustimmen sind und fiir alle Rechner Giiltigkeit
haben. Dies ist besonders in geografisch verteilten Systemen problematisch, da hier lokal
unterschiedliche Zugriffsoptimierungen moglich sein sollten.

Eine Alternative stellt der in Abb. 4.1 gezeigte Ansatz dar [2, 5], bei dem durch die
Einfiihrung lokaler Schemata ein hoherer Grad an Knotenautonomie erreicht wird. Der
logische DB-Aufbau ist wiederum durch ein globales konzeptionelles Schema (GKS)
festgelegt, das von allen Rechnern unterstiitzt wird und auf dem die externen Schemata

© Springer-Verlag Berlin Heidelberg 2015 81
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Abb. 4.1 Schemaarchitektur
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definiert sind. Daneben besitzt jedoch jeder Rechner ein lokales konzeptionelles Sche-
ma (LKS) sowie ein lokales internes Schema (LIS). Die LKS ergeben sich durch die
Definition der Datenverteilung, die in einem globalen Verteilungsschema (GVS) festge-
legt ist. Darin werden vor allem die Angaben zur Fragmentierung von Relationen sowie
die Allokation und Replikation von Relationenfragmenten (Kap. 5) gefiihrt. Bei fehlen-
der Replikation stellen die LKS jeweils eine echte Teilmenge des GKS dar; umgekehrt
entspricht das GKS der Vereinigung der LKS. Die LIS erlauben Zugriffspfade und Spei-
cherungsstrukturen auf lokale Erfordernisse abzustimmen und tragen somit ebenfalls zu
einer Erhohung der Knotenautonomie bei.

Dieser Ansatz gewihrleistet prinzipiell volle Verteilungstransparenz, da sich siamtliche
DB-Operationen auf die externen Schemata bzw. das GKS beziehen. Die Abbildung der
Anfragen auf die lokalen Schemata erfolgt automatisch durch die beteiligten DBS unter
Zuhilfenahme der im globalen Verteilungsschema gespeicherten Angaben zur Datenver-
teilung.

4.2 Katalogverwaltung

Wie im zentralen Fall werden auch in Verteilten DBS die Schemaangaben zum DB-
Aufbau sowie weitere Metadaten wie Zugriffsberechtigungen, Passworter oder Statistiken
(Relationengroflien, Werteverteilungen, Zugriffshiufigkeiten etc.) in einem Katalog ver-
waltet. Aufgrund der eingefiihrten Schemaarchitektur kann im verteilten Fall zwischen
lokalem und globalem Katalog unterschieden werden. Ein lokaler Katalog entspricht im
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Wesentlichen dem Katalog eines zentralisierten DBS und enthilt insbesondere das LKS
und LIS eines Knotens. Der globale Katalog dagegen umfasst u. a. das GKS und GVS und
ist damit malgebend zur Gewihrleistung von Verteilungstransparenz. Insbesondere lassen
sich mit ihm logische Objektnamen des globalen konzeptionellen Schemas transparent
fiir den Benutzer auf physische Adressen abbilden. Der globale Katalog dient ferner zur
systemweiten Verwaltung von Benutzern und Zugriffsrechten. Die Katalogdaten werden
vor allem bei der Ubersetzung, Optimierung und Ausfiihrung von DB-Anfragen benotigt
(Kap. 8). Ublicherweise wird der Katalog selbst als Datenbank verwaltet, auf die mit der
jeweiligen Anfragesprache zugegriffen werden kann. Zudem lassen sich dann die Me-
chanismen zur Transaktionsverwaltung (Synchronisation, Logging, Recovery) sowie zur
Replikationskontrolle auch auf den Katalog anwenden.

Bei der Verwaltung des Katalogs ist neben dem Aufbau des Katalogs vor allem zu kli-
ren, wo dieser gespeichert werden soll. Dabei ist generell vorzusehen, dass jeder Knoten
einen lokalen Katalog beziiglich der bei ihm vorliegenden Objekte fiihrt. Damit konnen
fiir lokale Daten auch fiir den Katalogzugriff Kommunikationsvorgidnge vermieden wer-
den. Dies ist im geografisch verteilten Fall bei der oft hohen Lokalitédt des Datenzugriffs
fiir das Leistungsverhalten sehr wesentlich. Weiterhin wird ein hohes Maf} an Knotenauto-
nomie unterstiitzt. Fiir die Speicherung des globalen Katalogs bestehen im Wesentlichen
folgende Alternativen:

o Zentralisierter Katalog: Simtliche globalen Katalogangaben werden an einem zentra-
len Knoten gespeichert. Dieser Ansatz ist einfach, fiihrt jedoch einen hohen Kommuni-
kationsaufwand ein. Weiterhin stellt der zentrale Knoten einen potenziellen Leistungs-
und Verfiigbarkeitsengpass dar. Zudem ergibt sich eine fiir geografisch verteilte Syste-
me inakzeptable Beeintrachtigung der Knotenautonomie.

e Replizierter Katalog: Jeder Knoten fiihrt eine vollstindige Kopie der globalen Katalog-
daten. Der Vorteil liegt darin, dass lesende Katalogzugriffe stets lokal, ohne Kommuni-
kationsverzogerungen, durchfiihrbar sind. Anderungen sind dagegen sehr aufwendig,
insbesondere in geografisch verteilten Systemen, da sie an allen Knoten durchzufiihren
sind. Zur Wartung der Replikation kommen dabei dieselben Techniken wie fiir repli-
zierte Datenbanken (Kap. 13) in Betracht. In geografisch verteilten Systemen ist es
auch unter Schutzaspekten problematisch, dass in jedem Rechner Metadaten von allen
Knoten vorliegen, auch wenn deren Daten nicht referenziert werden.

e Mehrfachkataloge: Hierbei partitioniert man die Rechner in mehrere Cluster, wobei
pro Cluster jeweils ein Knoten den vollstindigen globalen Katalog hilt. Dies entspricht
einem Kompromiss aus den beiden vorhergehenden Ansétzen. Insbesondere wird der
Anderungsaufwand reduziert; die Einschrinkungen des zentralisierten Ansatzes hin-
sichtlich Engpassgefahr, Verfiigbarkeit und unzureichender Knotenautonomie entfallen
weitgehend. Allerdings ist weiterhin fiir jeden globalen Katalogzugriff Kommunikati-
on erforderlich.

e Fartitionierter Katalog: Der globale Katalog wird unter allen Rechnern partitioniert ge-
speichert. Dabei erfolgt keine explizite Speicherung des GKS, sondern dieses ergibt sich
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als Vereinigung der LKS. Eine Partitionierung des GVS ist moglich, da durch erweiterte
Objektbezeichnungen ermittelt werden kann, wo die relevanten Verteilungsinformatio-
nen vorliegen, um nichtlokale Objekte zu lokalisieren (siche Namensverwaltung, Ab-
schn. 4.3).

Von diesen Alternativen unterstiitzt der letzte Ansatz den hochsten Grad an Knotenauto-
nomie. Allerdings werden dabei fiir nichtlokale Daten Kommunikationsvorgéinge bereits
fiir Katalogzugriffe erforderlich. Dieser Nachteil kann durch ein Caching nichtlokaler
Katalogdaten abgeschwicht werden. Damit lésst sich fiir haufiger bendtigte Katalogda-
ten anderer Rechner ebenfalls Kommunikation vermeiden. Allerdings werden gepufferte
nichtlokale Katalogdaten nach Anderungen ungiiltig. Zur Behandlung dieser Invalidie-
rungsproblematik wurden folgende Alternativen vorgeschlagen:

e Der Besitzerknoten der Katalogdaten vermerkt sich, an welchen Rechnern eine Puffe-
rung seiner Daten erfolgte. Bei einer Anderung werden die betroffenen Kopien explizit
invalidiert. Damit kann der Zugriff auf invalidierte Daten vermieden werden, jedoch
zulasten eines hohen Wartungs- und Kommunikationsaufwandes. Ein solcher Ansatz
wurde in der Prototypimplementierung SDD-1 verfolgt.

e Bei der im Prototyp R* realisierten Alternative wird eine Invalidierung von Kata-
logdaten zugelassen [4]. Die Verwendung veralteter Katalogdaten bei der Erstellung
von Ausfiihrungsplinen fiir DB-Operationen wird erst zur Ausfithrungszeit an den da-
tenhaltenden Knoten erkannt. Dies geschieht durch Fithren von Versionsnummern fiir
Katalogeintrige, wobei in den Ausfiihrungsplénen die Versionsnummern der verwen-
deten Kopien aufgenommen werden. Wird zur Ausfiihrungszeit festgestellt, dass nach
Erstellung des Ausfiihrungsplanes eine Anderung der Katalogdaten erfolgte (z. B. Lo-
schen einer Indexstruktur), muss ein neuer Plan bestimmt werden.

4.3 Namensverwaltung

Samtliche Datenbankobjekte in einem Verteilten DBS miissen systemweit eindeutige Na-
men besitzen, die zudem moglichst stabil sein sollten. Daneben sollte die Namensvergabe
Ortstransparenz unterstiitzen, sodass sich insbesondere nach Migration eines Objektes
(Anderung des speichernden Knotens) keine Auswirkungen fiir bestehende Programme
ergeben. Weiterhin sollte ein bestimmtes Programm ohne Modifikation an allen Knoten
eines Verteilten DBS ablauffidhig sein. Zur Unterstiitzung von Knotenautonomie gilt es
zudem, eine lokale Namensvergabe bei Erzeugung neuer Objekte zu ermoglichen, also
ohne durch Kommunikation mit anderen Knoten die globale Eindeutigkeit sicherzustel-
len. SchlieBlich muss es auch in Verteilten DBS mdoglich sein, dass verschiedene Benutzer
(unterschiedliche) Objekte mit demselben (logischen) Namen erzeugen.
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4.3.1 Objektnamen in Verteilten DBS

Zur Unterstiitzung von Verteilungstransparenz ist es wiinschenswert, dass Benutzer die
fiir zentralisierte DBS giiltigen Namenskonventionen weiterhin benutzen kénnen. Zen-
tralisierte SQL-Implementierungen verwenden oft eine zweiteilige Namensstruktur fiir
DB-Objekte (Relationen, Sichten, ... ), bei der ein logischer Objektname folgendermafien
aufgebaut ist:

[<Benutzername>.]<0bjektname>.

Dabei sind sdmtliche DB-Objekte dem erzeugenden Benutzer zugeordnet. Die Angabe
des Benutzernamens ist nur fiir Zugriffe auf Objekte eines anderen Benutzers erforder-
lich. Dieser Ansatz ermoglicht, dass verschiedene Benutzer Objekte mit dem gleichen
Objektnamen erzeugen konnen.

Im (geografisch) verteilten Fall garantiert diese Namensstruktur jedoch keine globa-
le Eindeutigkeit von Objektbezeichnungen, da Benutzernamen i. Allg. nicht systemweit
eindeutig sind. Eine Losungsmoglichkeit besteht in der Anwendung eines hierarchischen
Namenskonzepts, bei dem die Objektbezeichnungen zur Erlangung globaler Eindeutigkeit
um Knotennamen erweitert werden. Wir bezeichnen solchermaf3en erweiterte, systemweit
eindeutige Bezeichnungen als globale Objektnamen. Eine mogliche Struktur globaler Ob-
jektnamen sieht folgendermallen aus:

[ [<Knotenname>. ]<Benutzername>. ]<Objektname>.

Dabei sei <Knotenname> die Bezeichnung des Rechners, an dem das Objekt erzeugt
wurde (birth site) [4]. Ist dieser Geburtsname nicht spezifiziert, wird defaultmifBlig der
Rechner verwendet, an dem die betreffende DB-Operation gestartet wird. Damit kann
fiir lokal erzeugte Objekte die Angabe von Objektnamen wie im zentralen Fall erfol-
gen. Insbesondere braucht bei der Erzeugung eines neuen Objektes kein Knotenname
angegeben werden; zudem lisst sich die globale Eindeutigkeit bereits mit dem lokalen
Katalog tiberpriifen. Fiir den Zugriff auf nichtlokale Objekte ist jedoch die Spezifizierung
des Knotennamens erforderlich, was Zusatzmafinahmen zur Gewéhrleistung von Vertei-
lungstransparenz verlangt (s. u.).

Wie in Abb. 4.2a gezeigt sind insgesamt drei Arten von Knoten bei der Verwaltung und
Speicherung von Objekten beteiligt [1]: der Geburtsknoten, an dem ein Objekt erzeugt
wurde, der (oder die) Knoten, an dem Katalogdaten zu dem Objekt verwaltet werden (ca-
talog site), und schlieBlich die Knoten, an denen das Objekt gespeichert ist (store site).
Es handelt sich dabei um eine logische Sichtweise, da ein einzelner Knoten durchaus die
verschiedenen Funktionen auf sich vereinen kann (was zur Reduzierung von Kommuni-
kationsvorgingen auch wiinschenswert ist). Wesentlich dabei ist, dass der im globalen
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b
2 globaler logischer Objektname
Objektname
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Abb. 4.2 Namensauflosung in Verteilten DBS, a Zusammenspiel von Geburts-, Katalog- und Spei-
cherknoten, b Einsatz einer Synonymtabelle

Objektnamen explizit bezeichnete Geburtsknoten unabhingig vom Speicherungsort ist.
Dies ermoglicht Ortstransparenz, da die physische Lokation eines Objektes wechseln kann
(Migration von Objekten), ohne dass der globale Name zu dndern ist. Auch werden Ob-
jekte stets an einem Knoten erzeugt, konnen aber iiber mehrere Knoten partitioniert oder
repliziert gespeichert werden.

Die physische Adresse eines Objektes wird iiber die globalen Katalogdaten (Vertei-
lungsschema) bestimmt und ist von der gewihlten Katalogarchitektur abhéingig. Anstatt
einer zentralisierten oder replizierten Speicherung dieser Angaben bietet es sich bei der
eingefiihrten Namensstruktur an, diese am Geburtsknoten zu hinterlegen [4], sodass dann
Geburts- und Katalogknoten zusammenfallen. Dies fiihrt zu einer Partitionierung der glo-
balen Katalogdaten, wobei die globalen Objektnamen direkt spezifizieren, wo die Vertei-
lungsinformation fiir ein Objekt vorliegt. Dieser partitionierte Ansatz zur Katalog- und
Namensverwaltung wurde in R* verwendet. Da zur Unterstiitzung von Knotenautonomie
die globalen Katalogdaten auch an den Speicherknoten zu fiihren sind, kann es bei Spei-
cherung eines Objektes an mehreren Knoten (Replikation, Fragmentierung), bzw. wenn
aufgrund von Datenmigration Speicher- und Geburtsknoten differieren, jedoch auch zu
einer begrenzten Replikation von Katalogdaten kommen.

Durch die Hinzunahme des Geburtsknotens in den globalen Objektnamen ergeben sich
jedoch Probleme hinsichtlich der Gewihrleistung von Verteilungstransparenz. Denn um
auf extern erzeugte Objekte zugreifen zu konnen, ist die Spezifikation von Knotenna-
men erforderlich. Soll ein Anwendungsprogramm bzw. eine DB-Operation unveridndert an
mehreren Rechnern ausfiihrbar sein, sind daneben siamtliche DB-Objekte vollstindig zu
spezifizieren, um eine korrekte Namensauflosung zu erreichen. Der liblicherweise verwen-
dete Ansatz, um Programme und DB-Operationen ohne Spezifikation von Knotennamen
erstellen zu konnen, liegt in der Definition sogenannter Synonyme (Alias-Namen). Diese
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werden vom DBS benutzerspezifisch verwaltet und gestatten die Abbildung von einfa-
chen Objektnamen in vollqualifizierte globale Objektnamen. Die Knotenangaben befinden
sich dabei lediglich in den Synonymtabellen des DBS, die typischerweise vom Daten-
bankadministrator fiir die lokalen Benutzer angelegt werden. Synonyme werden auch in
kommerziellen DBS wie DB2 oder Oracle zur Unterstiitzung von Ortstransparenz ver-
wendet.

Die sich damit ergebenden Einzelschritte bei der Namensauflosung (name resolution)
sind in Abb. 4.2b noch einmal zusammengefasst. Zunichst erfolgt die Umsetzung logi-
scher Namen in globale Objektnamen mit der im lokalen Katalog vorliegenden Synonym-
tabelle. Liegt kein Synonym vor, erfolgt die defaultméBige Vervollstindigung (Benutzer-
name, Knotenname) zu einem globalen Namen. Der globale Objektname spezifiziert den
Geburtsknoten, an dem auch die globale Verteilungsinformation fiir das betreffende Ob-
jekt vorliegt. Damit kann dann schlielich die physische Adresse (Speicherknoten) der zu
referenzierenden Daten ermittelt werden.

4.3.2 Nutzung globaler Namensraume

Namensrdume spielen auch in anderen, nichtdatenbankbasierten Anwendungen eine grof3e
Rolle. Im Laufe der Jahre sind eine Reihe von Namenskonventionen und Zugriffsschliis-
sel fiir globalen Zugriff entwickelt worden, um im Internet auf Knoten, Dokumente und
Dienste zugreifen zu konnen, so u. a.:

e URL (Uniform Resource Locator). Die URL als einheitliche Lokalisation insbeson-
dere einer Ressource im Web ist sicher die bekannteste Zugriffsmethode. Nach dem
Zugriffsschema (etwa das Zugriffsprotokoll wie HTTP oder FTP) folgt etwa im HTTP-
Protokoll eine Webseitenspezifikation im hierarchischen Format gefolgt von einem
Pfad, der beispielsweise zu einer konkreten Datei fiihrt.

e URI (Uniform Resource Identifier). Die URI ist eine Verallgemeinerung der bekannte-
ren URL (beide Begriffe werden daher oft synonym gebraucht). Ein Uniform Resource
Name (URN) als spezieller URI realisiert einen persistenten, ortsunabhédngigen Be-
zeichner.

e DOI (Digital Object Identifier). Im Gegensatz zur URL, identifiziert eine DOI als spe-
zielle URI nicht den Ort, an dem ein Objekt liegt, sondern das Objekt selber. DOIs
werden iiblicherweise von Firmen (Verlagen) und Organisationen verwaltet und sollen
Dokumente identifizieren. DOIs stellen oft Metadaten zur Verfiigung und werden zur
Registrierung von Forschungsdatensitzen genutzt.

URLSs beziehungsweise URIs sind direkt einsetzbar fiir Knotennamen, um in einem Ver-
teilten DBS beteiligte Rechner zu identifizieren. Diese Namensrdume konnen aber auch
fiir Objektnamen genutzt werden, ggf. mit einem spezifischen Zugriffsprotokoll oder ge-
eigneter Parametrisierung.
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Informationen iiber die Birth-Site, Replikation etc. konnen hierbei im Pfad kodiert
werden oder durch zusitzliche Metadaten (wie bei DOIs) oder iiber Konventionen zur
Verfiigung gestellt werden.

Die genannten Konzepte sind offene Namensridume fiir den globalen Zugriff. Im Daten-
bankkontext ist dies natiirlich nur selten gewiinscht, etwa bei publizierten wissenschaft-
lichen Datensétzen oder bibliografischen Datenbanken. Die Konzepte sind allerdings auf
nichtoffentliche Namensraume iibertragbar, Oracle 11g unterstiitzt an Namenskonventio-
nen im Internet angelehnte globale Namen [3]. Ein globaler Name besteht aus einem
Datenbanknamen und einem Domainnamen, wobei Letzterer den Konventionen von In-
ternetadressen wie URLSs folgt. Ein korrekter globaler Name wére somit

verkauf.md.beispiel.de

wobei verkauf ein erlaubter Oracle-Datenbankname (DB_NAME) und md.bei-
spiel.de eine Domain (DB_DOMAIN) ist.

4.4 Ubungsaufgaben

Ubung 4.1 (Katalogverwaltung)
Welche Alternativen eignen sich zur Katalogverwaltung in lokal verteilten Shared-
Nothing-Systemen, in denen keine Knotenautonomie zu unterstiitzen ist?

Ubung 4.2 (Namensauflésung in R¥)
In R* wurde eine vierteilige Struktur globaler Objektnamen realisiert:

[<Benutzername>[@<Benutzerknoten>].]<0bjektname>[@<0bjektknoten>]

<Benutzername> und <Benutzerknoten> ergeben zusammen global eindeutige Be-
zeichnungen fiir Benutzer; <0bjektknoten> entspricht dem Geburtsknoten eines Objek-
tes. Bei der Namensauflosung werden nicht angegebene Knotennamen mit dem aktuellen
Knoten ersetzt.

Die Relation BEISPIEL mit dem globalen Namen RAHM@L . BEISPIELQ@F soll von ver-
schiedenen Benutzern an verschiedenen Orten referenziert werden. Wie sieht der jeweils
kiirzeste Name aus, der (ohne Synonyme) korrekt zum vollstindigen globalen Namen ex-
pandiert werden kann

e fiir Benutzer RAHM,
e fiir sonstige Benutzer,
e am Knoten L, am Knoten B und am Knoten F?



4.4 Ubungsaufgaben 89

Literatur

1. Choy, D.M., Selinger, P.G.: A distributed catalog for heterogeneous distributed database re-
sources. In: PDIS, pp. 236-244 (1991)

2. Dadam, P.: Verteilte Datenbanken und Client/Server-Systeme: Grundlagen, Konzepte und Rea-
lisierungsformen. Springer-Verlag (1996)

3. Fogel, S., Johnston, C., Moore, S., Morales, T., Potineni, P., Urbano, R., Ashdown, L., Green-
berg, J.: Oracle database administrator’s guide, 11g release 2 (11.2) e25494-03 (2014)

4. Lindsay, B.G.: Object Naming and Catalog Management for a Distributed Database Manage-
ment System. In: ICDCS, pp. 31-39 (1981)

5. Ozsu, M.T., Valduriez, P.: Principles of Distributed Database Systems, Third Edition. Springer
Verlag (2011)



Grundlagen der Datenverteilung

Der Einsatz eines Verteilten Datenbanksystems, bzw. von Shared-Nothing-Systemen ge-
nerell, verlangt die Festlegung einer physischen Aufteilung des Datenbestandes. Die Be-
stimmung der Datenverteilung ist dabei fiir die Leistungsfihigkeit des Systems von funda-
mentaler Bedeutung, da sie zu einem grof3en Teil den Kommunikationsaufwand zur DB-
Verarbeitung bestimmt. Weiterhin ergeben sich durch die Datenverteilung Riickwirkungen
auf die Lastbalancierung, da die von einem Rechner zu verarbeitenden Operationen durch
die ihm zugeordneten Daten bestimmt sind. Durch die Moglichkeit, Daten repliziert zu
speichern, wirkt sich die Datenverteilung auch auf die Verfiigbarkeit aus.

Zur Festlegung einer Datenverteilung gilt es zu entscheiden, wie die Objekte auf die
einzelnen Rechner verteilt werden. Fiir relationale DBS betrifft dies die Verteilung der Re-
lationen des (globalen) konzeptionellen Schemas. Wie in Abb. 5.1 veranschaulicht, ldsst
sich diese Aufgabe in zwei Teilprobleme untergliedern: Fragmentierung und Allokation.
Im Rahmen der Fragmentierung werden dabei zunéchst die Einheiten der Datenverteilung
(Fragmente) festgelegt. In relationalen Datenbanken kommen hierzu vor allem horizontale
und vertikale Fragmentierungen in Betracht, die eine Relation zeilen- bzw. spaltenweise
in Teilrelationen zerlegen. Die Allokation (Ortszuweisung) bestimmt danach, welchem
Rechner jedes der Fragmente zugeordnet wird, wobei eine replizierte Allokation von
Fragmenten moglich ist. Im Beispiel von Abb. 5.1 wird Relation R zeilenweise in fiinf
Fragmente zerlegt, von denen fiir zwei (R, R4) eine replizierte Allokation vorgenommen
wird. Die DB-Partition eines Rechners besteht aus der Menge seiner zugeordneten Frag-
mente. So umfasst die DB-Partition von Knoten 2 die Fragmente F3 und Fj.

Nachfolgend stellen wir zunéchst ausfiihrlich Anforderungen sowie wesentliche Alter-
nativen zur Fragmentierung vor (Abschn. 5.1). Danach diskutieren wir die Aufgabe der
Allokation von Fragmenten und Aspekte der Replikation. AbschlieSend besprechen wir
Vorschldge zur Bestimmung der Datenverteilung in Verteilten DBS.
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Fragmentierung Allokation
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Rechner 1
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Ausgangsrelation Fragmente Partitionen

Abb. 5.1 Fragmentierung und Allokation von Relationen

5.1 Fragmentierung

In relationalen DBS stellen im einfachsten Fall ganze Relationen die kleinsten Vertei-
lungsgranulate dar. In diesem Fall entfillt die Notwendigkeit einer expliziten Fragmen-
tierung. Zudem konnen Operationen auf einer Relation sowie Integritdtsbedingungen auf
einer Relation (z. B. Eindeutigkeit von Attributwerten) stets an einem Rechner ausgefiihrt
bzw. iiberwacht werden, also mit geringen Kommunikationskosten. Allerdings sprechen
gravierende Beschrankungen gegen eine Datenverteilung auf Relationenebene und damit
fiir eine feinere Fragmentierung:

o Lastbalancierung und Lokalitit: Die relativ geringe Zahl an Relationen und ihre ty-
pischerweise stark unterschiedlichen GroBen bzw. Zugriffshiufigkeiten machen eine
Datenverteilung ausschlieBlich auf Relationenebene zu inflexibel. Es konnten nur re-
lativ wenige Rechner sinnvoll ausgelastet werden, es sei denn, einzelne Relationen
wiirden repliziert an mehreren Knoten gehalten werden. Umgekehrt fithren grofle bzw.
hiufig bendtigte Relationen schnell zur Uberlastung einzelner Rechner. Auerdem wer-
den solche Relationen, wie z. B. beziiglich Kunden, in ortsverteilten Systemen selten
an nur einem Knoten bendtigt. Zur Einsparung von Kommunikationsvorgéngen sollten
die Daten jedoch moglichst dort gespeichert werden, wo sie am hédufigsten benétigt
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Abb. 5.2 Arten der Fragmentierung

werden, d.h., es sollte ein hoher Grad an Zugriffslokalitédt unterstiitzt werden. Dies
erfordert v. a. fiir groe Relationen eine partitionierte Speicherung.

o Reduzierung des Verarbeitungsumfangs: Vielfach konnen Operationen auf ein Frag-
ment (bzw. eine Teilmenge der Fragmente) beschrinkt werden. Ein derartiges Frag-
ment Pruning (bzw. Partition Elimination) ermoglicht durch die Verringerung der zu
verarbeitenden Datenmenge eine wesentlich effizientere Bearbeitung gegeniiber der
Ausfiihrung auf der gesamten Relation.

e Unterstiitzung von Parallelverarbeitung: Durch die Fragmentierung wird es moglich,
Operationen auf einer Relation in Teiloperationen auf Fragmenten unterschiedlicher
Rechner zu zerlegen, die zur Verkiirzung der Bearbeitungszeit parallel ausgefiihrt wer-
den konnen.

Zur Zerlegung einer Relation in Fragmente kommen mehrere Alternativen in Betracht,
u.a. eine horizontale oder vertikale Fragmentierung. Die Korrektheit einer Fragmentie-
rung erfordert dabei, dass sie vollstindig (verlustfrei) und weitgehend disjunkt ist [4].
Vollstindigkeit bedeutet, dass jedes Datenelement (Tupel, Attributwert) einer zerlegten
Relation in wenigstens einem Fragment enthalten ist. Eine derart verlustfreie Zerlegung
ermoglicht dann auch die vollstindige Rekonstruierbarkeit einer Relation aus ihren Frag-
menten. Fragmente sollten moglichst disjunkt sein, da ihre Replikation im Rahmen der
Allokation festgelegt wird. Bei der vertikalen Partitionierung ist jedoch die Disjunktheit
von Fragmenten nicht vollstindig einzuhalten, um Rekonstruierbarkeit zu gewéhrleisten
(Abschn. 5.1.2).

Im Folgenden besprechen wir die wesentlichen Alternativen zur Fragmentierung, ins-
besondere die horizontale Fragmentierung, vertikale Fragmentierung und hybride Frag-
mentierung. Abbildung 5.2 zeigt die Beziige zwischen den Fragmentierungsarten. Danach
wird anhand eines Beispiels noch die Bedeutung des Begriffs ,,Fragmentierungstrans-
parenz‘ verdeutlicht. In Kap. 6 werden ergiinzend noch Fragmentierungsvarianten fiir
Parallele DBS ausfiihrlich diskutiert.
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5.1.1 Horizontale Fragmentierung

Die horizontale Fragmentierung ist die in existierenden Systemen bedeutendste Fragmen-
tierungsform. Bei ihr wird eine Relation zeilenweise in disjunkte Teilmengen zerlegt. Die
Zuordnung von Sitzen zu Fragmenten wird dabei i. Allg. iiber Selektionspridikate defi-
niert. Hierbei sind zwei Fille zu unterscheiden. Bei der einfachen (primdren) horizontalen
Fragmentierung beziehen sich die Selektionsprédikate ausschlieflich auf Attribute der zu
zerlegenden Relation. Bei der abgeleiteten horizontalen Fragmentierung dagegen wird die
Zerlegung auf die horizontale Fragmentierung einer anderen Relation abgestimmt (s. u.).

Primare horizontale Fragmentierung
Die primdre horizontale Fragmentierung einer Relation R in n Fragmente R; erfordert
also die Festlegung von n Selektionspradikaten P; auf Attribute von R:

Ri:=o0p,(R) (1<i<n).

Die Priadikate P; werden als Fragmentierungsprddikate bezeichnet und beziehen sich hiu-
fig auf ein Attribut oder wenige Attribute (Fragmentierungsattribute). Die Forderungen
nach Vollstindigkeit und Disjunktheit verlangen, dass jeder Satz der zerlegten Relation
genau einem horizontalen Fragment zugeordnet wird. Die Rekonstruierbarkeit ist dann
einfach gewihrleistet; die Ausgangsrelation entspricht der Vereinigung all ihrer Fragmen-
te. Es muss also gelten

R=UR, (1<i<n).

Beispiel 5.1 In der Bankanwendung aus Abb. 2.1 konnte z.B. die KUNDE-Relation,
erweitert um das Attribut FILIALE, horizontal nach der einem Kunden zugeordneten
Zweigstelle fragmentiert werden. Abbildung 5.3 zeigt eine solche Zerlegung fiir drei Fi-
lialen. Wird diese Fragmentierung zu einer filialbezogenen geografischen Verteilung des
Datenbestandes genutzt, kann eine hohe Lokalitit im Zugriffsverhalten erreicht werden.
Denn in jeder Filiale kénnen dann sdmtliche Datenzugriffe beziiglich der eigenen Kunden
lokal abgewickelt werden. O

Abgeleitete horizontale Fragmentierung

Es kann sinnvoll sein, eine horizontale Fragmentierung nicht auf Attributen der zu zerle-
genden Relation zu definieren, sondern auf die horizontale Fragmentierung einer anderen
Relation abzustimmen. In diesem Fall spricht man von einer abgeleiteten horizontalen
Fragmentierung (derived horizontal fragmentation). Dies empfiehlt sich vor allem bei
Relationen, die iiber eine Fremdschliisselbeziehung von einer anderen Relation abhiingen
und fiir die daher hédufig Join-Operationen auszufiihren sind, welche von einer abgestimm-
ten Datenverteilung profitieren konnen.
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KUNDE:L

KNR NAME GEBDAT  FILIALE
K5 Weber 17.03.1942 |

KUNDE

KNR NAME GEBDAT  FILIALE KUNDE,
K2 Schulz 02.11.1976 M
K4 Meier 23.08.1972 L
K3 Miller 04.07.1987 L
K1  Scholz 24.04.1959 M
K5 Weber 17.03.1942 | KUNDE

KNR NAME GEBDAT  FILIALE
K2 Schulz 02.11.1976 M
K1 Scholz 24.04.1959 M

\

KNR NAME GEBDAT  FILIALE
K4 Meier 23.08.1972 L
K3 Miller 04.07.1987 L

Abb. 5.3 Horizontale Fragmentierung der Kundenrelation nach Filialen

Beispiel 5.2 In unserem Bankbeispiel (Abb. 2.1) besteht eine Abhéngigkeit zwischen den
Relationen KONTO und KUNDE {iiber das Kundennummerattribut KNR. Dabei ist KNR ein
Fremdschliissel in KONTO, der sich auf den Primérschliissel von KUNDE bezieht. Eine ab-
geleitete horizontale Fragmentierung von KONTO orientiert sich daher an der horizontalen
Fragmentierung von KUNDE; das heif3t, die den Kunden eines Fragmentes zugeordneten
Konten werden ebenfalls innerhalb eines Fragmentes zusammengefasst. Wenn, wie in
Beispiel 5.1 der Fall, KUNDE nach Filialen horizontal fragmentiert ist, werden somit alle
Konten nach der Filialzugehorigkeit ihrer Kontoinhaber fragmentiert, wie in Abb. 5.4
verdeutlicht. Fragment KONTO, enthilt z.B. alle Konten von Kunden der Filiale ,M*
(Magdeburg). |

Die einem Fragment R; der iibergeordneten Relation R zugeordneten Tupel der abhin-
gigen Relation S erhélt man durch Anwendung des Semi-Joins zwischen S und R;. Bei
einer Zerlegung von R in n Fragmente R; ergibt sich also folgende abgeleitete horizontale
Fragmentierung von S in n Fragmente S;:

Si=8Sx R =8x0p,(R) = ms—awibue(S > 0p,(R)) (1 <i <n).

Die zur Definition der Fragmentierung verwendeten Selektionspridikate P; beziehen
sich hierbei ausschlieflich auf Attribute von R, also nicht auf Attribute der zu zerlegen-
den (abhingigen) Relation S. Die Rekonstruktion der Relation S ergibt sich analog wie
fiir R durch Vereinigung der einzelnen Fragmente S;. Die Vollstindigkeit der Zerlegung
ist gewihrleistet, falls der Semi-Join zwischen S und R verlustfrei ist, da dann zu jedem
S-Tupel ein Verbundpartner in R existiert. In unserem Bankbeispiel kann davon ausge-
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KONTOl
KTONR KNR KTOSTAND
KONTO 7654 K5 63,79
KTONR KNR KTOSTAND KONTO,
1234 K1 122,34
2345 K4 344 KTONR KNR KTOSTAND
oy 1234 KI 122,34
3231 K1 1222,22
: 3231 K1 122222
7654 K5 63,79
9876 K2 55,77
9876 K2 55,77
5498 K4 -4506,77 KUNT03
KTONR KNR KTOSTAND
2345 K4 12,43
5498 K4  -4506,77

Abb. 5.4 Abgeleitete horizontale Fragmentierung der Kontorelation

gangen werden, dass fiir den Kontoinhaber KNR in KONTO sinnvollerweise keine Nullwerte
zugelassen werden. Die Disjunktheit der S-Fragmente ergibt sich aus der Disjunktheit der
R-Fragmente, da zwischen den beiden Relationen eine N : 1-Beziehung besteht.

Ein wesentlicher Vorteil der abgeleiteten horizontalen Fragmentierung liegt darin, dass
sie eine effiziente (Equi-)Join-Berechnung zwischen S und R unterstiitzt. Denn durch die
Fragmentierung ist gewihrleistet, dass alle zum Fragment R; gehorenden Tupel der Rela-
tion S in Fragment S; liegen (und umgekehrt). Werden die Fragmente R; und S; jeweils
dem gleichen Rechner zugeordnet, kann daher eine lokale Join-Berechnung erfolgen. Fer-
ner wird eine lokale Uberpriifung der referenziellen Integritit moglich.

Beispiel 5.3 In dem eingefiihrten Bankbeispiel mit einer abgeleiteten horizontalen Frag-
mentierung der KONTO-Relation kénnen Join-Berechnungen zwischen KUNDE und KONTO
weitgehend lokal erfolgen, falls die entsprechenden Fragmente jeweils demselben Rech-
ner zugeordnet werden. Dies trifft fiir die Bestimmung von Kontoangaben zu einem
Kunden ebenso zu wie die Ermittlung von Kundenangaben zu einem bestimmten Konto.
Auch die referenzielle Integritdt kann lokal iiberwacht werden. Wird ein neues Konto
erdffnet, so kann die Giiltigkeit der anzugebenden Kundennummer (KNR) lokal gepriift
werden. Bei Loschungen in der Kundenrelation kénnen die davon betroffenen Kontositze
lokal ermittelt werden. a

Unterstiitzung von Parallelverarbeitung
Die horizontale Fragmentierung ist hervorragend geeignet, eine parallele Anfragebearbei-
tung zu unterstiitzen. Denn Operationen auf einer derart fragmentierten Relation lassen
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sich leicht in eine Menge parallel ausfiihrbarer Teiloperationen auf den einzelnen Frag-
menten zerlegen. Das Gesamtergebnis erhilt man durch anschlieSendes Mischen der Teil-
ergebnisse. Bei einer abgeleiteten horizontalen Fragmentierung lédsst sich auch die Join-
Berechnung einfach parallelisieren. Hierzu geniigt es, den Join auf jedem der n Frag-
mentpaare der beiden Relationen lokal und parallel durchzufiihren und anschlieend die
lokalen Join-Ergebnisse zu mischen.

Beispiel 5.4 Auf der KONTO-Relation aus Beispiel 5.2 sei die Summe sidmtlicher Kon-
tostinde zu berechnen. Da dies das Lesen jedes Kontosatzes erfordert (Relationenscan),
ergibt sich bei sequenzieller Bearbeitung eine sehr hohe Bearbeitungsdauer. Eine horizon-
tale Fragmentierung wie in Abb. 5.4 erlaubt eine parallele Bearbeitung der Anfrage. Dabei
wird auf jedem Fragment (fiir jede Filiale) parallel die lokale Summe der Kontostinde
ermittelt. Das Gesamtergebnis ergibt sich durch die abschlieBende Summenbildung der
lokalen Zwischenergebnisse. O

Wir werden auf die Datenverteilung zur Unterstiitzung von Parallelverarbeitung im néchs-
ten Kap. 6 ndher eingehen.

5.1.2 Vertikale Fragmentierung

Die vertikale Fragmentierung zerlegt eine Relation spaltenweise durch Definition von Pro-
jektionen auf den Attributen der Relation. Die Forderungen nach Vollstidndigkeit und Re-
konstruierbarkeit verlangen, dass jedes Attribut in wenigstens einem Fragment enthalten ist.
Die Rekonstruktion der Gesamtrelation erfordert den natiirlichen Verbund (Join) zwischen
den einzelnen Fragmenten. Um diese Join-Berechnung verlustfrei vornehmen zu kénnen,
ist es erforderlich, den Priméarschliissel der Relation in jedem Fragment mitzufiihren. Die
Forderung nach Disjunktheit muss also bei der vertikalen Fragmentierung auf die Nichtpri-
mirattribute (Attribute, die nicht Teil des Primérschliissels sind) eingeschrinkt werden.

Beispiel 5.5 Die Kundenrelation aus unserer Bankanwendung wird in Abb. 5.5 durch
Anwendung von Projektionen in zwei vertikale Fragmente KUNDE; und KUNDE, zerlegt.
Der Primirschliissel KNR ist in beiden Fragmenten enthalten, um die Gesamtrelation durch
Join-Bildung wieder rekonstruieren zu konnen. Es gilt

KUNDE = KUNDE; ><t KUNDE; ,
der Verbund stellt also die Originalrelation wieder her. |

Die vertikale Fragmentierung kommt vor allem fiir Relationen mit einer grolen Anzahl
von Attributen zum Tragen, wenn an verschiedenen Knoten vorwiegend unterschiedli-
che Teilmengen der Attribute bendétigt werden. In diesem Fall kann durch die vertikale
Fragmentierung eine Reduzierung des Kommunikationsaufwandes erreicht werden sowie
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Abb.5.5 Vertikale Fragmen- KUNDE
tierung der Kundenrelation KNR NAME GEBDAT FILIALE
K2  Schulz 02.11.1976
K4  Meier 23.08.1972
K3  Miller 04.07.1987
K1  Scholz 24.04.1959
K5 Weber 17.03.1942

KNR NAME FILIALE KNR GEBDAT
K2  Schulz M K2 02.11.1976

K4  Meier L K4 23.08.1972
K3  Miller L K3 04.07.1987
K1  Scholz M K1  24.04.1959
K5 Weber 1 K5 17.03.1942

eine Einschriankung des zu verarbeitenden Datenumfanges. Auf der anderen Seite ist die
Rekonstruktion der vollstindigen Tupel iiber Verbunde teuer. Sehr aufwendig sind auch
Anderungsvorginge wie Einfiigen oder Loschen von Tupeln, da sie sdmtliche vertikalen
Fragmente einer Relation betreffen.

Eine vertikale Fragmentierung von Relationen erfolgt auch im Rahmen von Column
Stores [1], wobei jedes Attribut ein eigenes Fragment darstellen kann, um fiir seine Aus-
wertung eine maximale Reduzierung des Verarbeitungsumfangs zu erreichen. Dabei wird
oft implizit eine fortlaufende Nummerierung der Sitze einer Tabelle unterstellt und die
Attributwerte pro Fragment werden in der entsprechenden Reihenfolge gespeichert. Da-
mit entfillt die replizierte Speicherung der Primirschliissel pro Fragment und die Join-
Bildung erfolgt implizit tiber die relative Satzposition. Die verteilte Speicherung und
Auswertung solcher Fragmente ist analog moglich wie fiir die allgemeineren vertikalen
Fragmente mit Primérschliisseln.

Im Data-Warehouse-Bereich kann vertikale Fragmentierung in Form sogenannter Mi-
ni-Dimensionen eingesetzt werden. Hierbei werden selten angefragte Attribute von einer
Dimensionstabelle abgetrennt, um kleinere Tabellen zu erhalten.

5.1.3 Hybride Fragmentierung

Da die Fragmente einer Relation selbst wiederum Relationen darstellen, kann die Frag-
mentierung rekursiv fortgesetzt werden, sofern die Korrektheit in jedem Fragmentierungs-
schritt gewahrt bleibt. Insbesondere konnen dabei die unterschiedlichen Fragmentierungs-
arten kombiniert werden, wobei man dann von einer hybriden Fragmentierung spricht. Die
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KUNDE

KNR NAME GEBDAT  FILIALE
K2 Schulz 02.11.1976 M
K4 Meier 23.08.1972 L
K3 Miller 04.07.1987 L
KUNDE; 4 K1 Scholz 24.04.1959 M
K5 Weber 17.03.1942 |

KNR NAME FILIALE
K5 Weber |

KINDEYS KNR NAME FILIALE
K2 Schulz M

KNR GEBDAT
K2 02.11.1976

KNR NAME FILIALE
K2 Schulz M
K1 Scholz M

K4 Meier

K4 23.08.1972
K3 04.07.1987
K1 24.04.1959
K5 17.03.1942

L
K3 Miiller L
K1 Scholz M
KUNDE 5 K5 Weber |

KNR NAME FILIALE
K4 Meier L
K3 Miller L

Abb. 5.6 Hybride Fragmentierung der Kundenrelation

Wiederherstellung einer derart zerlegten Relation erfordert die Ausfiihrung der Rekon-
struktionsschritte in der inversen Reihenfolge, in der die Fragmentierungen vorgenommen
wurden.

Beispiel 5.6 Die Kundenrelation wird zunéchst wie in Abb. 5.5 vertikal in die Fragmente
KUNDE; und KUNDE; zerlegt. Anschlielend erfolgt auf Fragment KUNDE; eine horizontale
Zerlegung nach Filialen, wodurch die Fragmente KUNDE;1, KUNDE;,; und KUNDE;3 entste-
hen (Abb. 5.6). Zur Rekonstruktion der Gesamtrelation ist zunichst eine Vereinigung der
durch die horizontale Fragmentierung erzeugten Fragmente erforderlich, danach wird die
vertikale Fragmentierung {iber Join-Bildung aufgehoben. Es gilt also

KUNDE = (KUNDE;; U KUNDE;, U KUNDE;3) B<I KUNDE, .

Die sekundéren Fragmente werden mit der Vereinigung der vertikalen Fragmente vereint,
bevor sie mittels Verbund mit dem vertikalen Fragment verschmolzen werden. |

Die hybride Fragmentierung ldsst sich in kompakter Weise durch einen Fragmentierungs-
baum beschreiben. Dabei bildet die zerlegte Relation den Wurzelknoten; die Blitter ent-
sprechen den erzeugten Fragmenten. Die Nachfolger eines bestimmten Knotens im Baum
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a
Abb. 5.7 Bam§dmswﬂung KUNDE
von a Fragmentierung und
b Rekonstruktion
(KUNDE1> (KUNDE2>

G(UNDEH) G(UNDEH) G(UNDER)
( i ) CKUNDE2>

o |5
Q(UNDEH) Q(UNDED) Q(UNDEB)

entsprechen den aus einem Fragmentierungsschritt entstandenen Zwischenergebnissen.
Abbildung 5.7a zeigt den Fragmentierungsbaum fiir die hybride Fragmentierung aus Bei-
spiel 5.6, wobei eine horizontale bzw. vertikale Zerlegung jeweils durch ,,H* bzw. ,,V*
gekennzeichnet wird. Wie in Abb. 5.7b veranschaulicht, ldsst sich aus dem Fragmentie-
rungsbaum unmittelbar ein Operatorbaum zur Rekonstruktion der Gesamtrelation ablei-
ten. Dabei erfolgt die Verarbeitung von den Blittern (Fragmenten) aus unter Anwendung
der in den Knoten des Baumes spezifizierten Rekonstruktionsoperatoren (U fiir horizon-
tale, < fiir vertikale Fragmentierungsschritte).

5.1.4 Fragmentierungstransparenz

Eine Forderung an Verteilte Datenbanksysteme ist die Unterstiitzung von Fragmentie-
rungstransparenz, unabhidngig davon, welche der vorgestellten Alternativen zur Frag-
mentierung eingesetzt wird. Dies bedeutet, dass die vorgenommene Zerlegung fiir den
Endbenutzer und Anwendungsprogrammierer vollkommen unsichtbar bleibt; es ist allei-
nige Aufgabe des VDBS DB-Operationen auf die einzelnen Fragmente abzubilden.

Beispiel 5.7 Die Kundenrelation sei wie in Beispiel 5.1 horizontal in die Fragmente
KUNDE;, KUNDE, und KUNDEj3 unterteilt. Um den Namen des Kunden mit KNR=K4 zu er-
mitteln, kann bei Gewihrleistung von Fragmentierungstransparenz die Anfrage wie im
zentralen Fall formuliert werden:

SELECT NAME FROM KUNDE WHERE KNR = K4
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Ohne Fragmentierungstransparenz dagegen miisste u. U. auf jedes der drei Fragmente
explizit zugegriffen werden, um in einem davon den gesuchten Kunden zu finden. Noch si-
gnifikanter sind die Vorteile der Fragmentierungstransparenz beziiglich Anderungen, die
dazu fiihren konnen, dass Tupel von einem Fragment in ein anderes zu verlegen sind.
Wenn etwa der Kunde K3 aufgrund eines Wohnungswechsels die Filialzugehorigkeit 4n-
dert, so ist dies bei Fragmentierungstransparenz eine einfache Operation, z. B.:

UPDATE KUNDE SET Filiale="I' WHERE KNR = K3

Ohne Fragmentierungstransparenz dagegen miisste ein Loschen von K3 in KUNDE3 und
Einfiigen in KUNDE; vorgenommen werden:

SELECT NAME, GEBDAT INTO :Name, :Gebdat
FROM KUNDE; WHERE KNR = K3;

INSERT INTO KUNDE; (KNR, NAME, GEBDAT, FILIALE)
VALUES (K3, :Name, :Gebdat, 'I’);

DELETE KUNDE3 WHERE KNR = K3;

Noch aufwendiger wird die Programmierung, wenn auch abgeleitete horizontale Frag-
mentierungen von Anderungen betroffen sind, z. B. die Umverteilung aller Konten des
Kunden, der die Filialzugehorigkeit gewechselt hat. Bei Gewihrleistung von Fragmen-
tierungstransparenz werden solche Wartungsoperationen automatisch durch das DBS
ausgefiihrt. |

Das Beispiel verdeutlicht, dass Fragmentierungstransparenz eine erhebliche Erleichterung
der DB-Benutzung bedeutet. Weiterhin kann nun die Fragmentierung jederzeit gedndert
werden, ohne dass sich dadurch Riickwirkungen auf bestehende Anwendungen ergeben.

5.2 Allokation und Replikation

Nach Festlegung der Fragmentierung besteht der zweite Schritt bei der Datenverteilung ei-
ner Relation in der Allokation der Fragmente zu Knoten. Wird dabei keines der Fragmente
mehrfach allokiert, erhélt man eine partitionierte, anderenfalls eine replizierte Allokation.
Im letzteren Fall unterscheidet man noch zwischen voller Replikation, bei der eine Relati-
on vollstindig an allen Rechnern gespeichert wird, und partieller Replikation. Bei voller
Replikation entféllt das Fragmentierungs- und Allokationsproblem. Weiterhin eriibrigt
sich eine verteilte Anfrageverarbeitung auf der Relation, da jede lesende DB-Operation
lokal verarbeitet werden kann. Die Speicherplatz- und Anderungskosten einer vollen Re-
plikation sind jedoch zumindest fiir grof3ere Relationen meist prohibitiv.

Die Zuordnung der Fragmente soll in ortsverteilten Systemen eine moglichst hohe
Lokalitdt sicherstellen, sodass die Anfragen mit einem Minimum an Kommunikationsauf-
wand beantwortet werden konnen. Andererseits sollte jedoch auch eine Lastbalancierung
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und eine Parallelverarbeitung unterstiitzt werden, die bereits durch eine Fragmentierung
der Relationen intendiert wurde.

Ein wesentliches Ziel der replizierten Datenhaltung ist die Steigerung der Verfiigbar-
keit, da im Gegensatz zur partitionierten Datenallokation replizierte Objekte auch nach
Ausfall eines der Speicherknoten zugreifbar bleiben. Replikation kann jedoch — fiir Le-
seoperationen — auch unter Leistungsgesichtspunkten sinnvoll sein. Denn wenn mehrere
Knoten ein bestimmtes Fragment fiihren, bestehen groflere Optimierungsmoglichkeiten
zur Erstellung eines kostengiinstigen Ausfiihrungsplanes. Insbesondere kann ein repli-
ziertes Objekt an mehreren Knoten lokal referenziert werden, sodass Kommunikations-
vorginge gegeniiber einer partitionierten Datenbankallokation eingespart werden konnen.
Weiterhin erhohen sich die Moglichkeiten zur Lastbalancierung, da bestimmte Datenzu-
griffe von mehreren Rechnern ausfiihrbar sind. Diese Vorteile werden jedoch zu Lasten
von Anderungsvorgingen erkauft, da jede Objektinderung auf alle Kopien (Replikate)
propagiert werden muss.

Aufgrund der geforderten Verteilungstransparenz bleibt die Lokation einzelner Frag-
mente fiir die Benutzer verborgen (Ortstransparenz). Ebenso unsichtbar bleibt die Existenz
von Replikation (Replikationstransparenz). Die Wartung der Replikation nach Anderun-
gen ist somit alleinige Aufgabe des Verteilten DBS. Entsprechende Verfahren dazu werden
wir in Kap. 13 vorstellen.

5.3 Bestimmung der Datenverteilung

Bei der Bestimmung von Fragmentierung und Allokation gilt es, sowohl eine hohe Leis-
tungsfahigkeit als auch eine hohe Verfiigbarkeit (durch Replikation) zu unterstiitzen. Diese
Aufgabe ist sehr komplex, da eine Vielzahl von Abhingigkeiten bestehen, die bestenfalls
in grober Annédherung beriicksichtigt werden konnen. Ein grundsitzliches Problem besteht
darin, dass die Kosten der Ausfiihrung nicht nur durch die Datenverteilung bestimmt sind,
sondern auch von den eingesetzten Verfahren zur Anfrageoptimierung und -bearbeitung,
zur Transaktionsverwaltung und zur Wartung von Replikation. Weiterhin ist die Last, fiir
die eine giinstige Datenverteilung zu finden ist, i. Allg. nur ungenau bekannt; insbesonde-
re kann die Datenverteilung nicht auf die Ausfiihrung von Ad-hoc-Anfragen hin optimiert
werden. Aussagen hinsichtlich der Ausfallwahrscheinlichkeit einzelner Knoten oder Kom-
munikationsverbindungen sind generell nur schwer moglich.

Die Bestimmung der Datenverteilung muss zwangsweise gegensitzliche Anforderun-
gen ausgleichen. Kompromisse miissen v. a. hinsichtlich folgender Kriterien eingegangen
werden:

o Lokalitdt vs. Lastbalancierung: Die Datenverteilung zur Maximierung von Lokalitét
fiihrt leicht zu ungleicher Rechnerauslastung. Dies wird in dem Extremfall deutlich,
in dem alle Daten einem Knoten zugewiesen werden wiirden. Dort wiire eine optima-
le Lokalitit, jedoch insgesamt keinerlei Lastbalancierung mit anderen Knoten erzielt
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worden. Lastbalancierung und die Reduzierung von lokalen Uberlastsituationen erfor-
dern somit eine Aufteilung der Daten, sodass die Rechner in etwa gleichmifig belastet
werden.

o Lokalitit vs. Parallelitdt: Zur Reduzierung von Kommunikationsvorgéngen empfiehlt
sich eine Datenverteilung, die Lokalitdt im Referenzverhalten dadurch ausnutzt, dass
hiufig gemeinsam bendtigte Daten demselben Rechner zugewiesen werden (Cluste-
ring). Zur Parallelisierung von Operationen ist es dagegen erforderlich, dass gemein-
sam benutzte Daten mehreren Rechnern zugewiesen werden (Declustering). Dieser
Zielkonflikt (Trade-off) ist zudem noch vom Lasttyp beeinflusst. Die Unterstiitzung
von Parallelisierung empfiehlt sich vor allem fiir Operationen auf gro8en Datenmen-
gen, wihrend fiir einfachere Operationen die Unterstiitzung von Lokalitit anzustreben
ist.

o Lese- vs. Anderungsoperationen: Leseoperationen konnen durch Einsatz von Replika-
tion stark optimiert werden, jedoch auf Kosten von Anderungstransaktionen. Je hoher
also der Anteil von Lesezugriffen liegt, desto stirker kann Replikation zur Verbesse-
rung des Leistungsverhaltens sowie der Verfiigbarkeit eingesetzt werden.

Im Folgenden gehen wir zunéchst auf Ansétze zur Fragmentierung ein und besprechen
danach noch kurz Verfahren zur Allokation. Zur Festlegung einer (priméren) horizon-
talen Fragmentierung gilt es, die definierenden Selektionspriadikate zu spezifizieren. In
vielen Fillen geniigt hierzu die Definition von Wertebereichen auf einem der Attribu-
te (Bereichsfragmentierung). Die Festlegung einer solchen primiren Fragmentierung ist
durch eine Anwendungsanalyse oft relativ einfach. In unserem Bankbeispiel bot sich so
die Fragmentierung nach Filialen an, um eine Unterstiitzung geografischer Zugriffsloka-
litiit zu ermoglichen. Ahnliches gilt fiir andere geografisch zu verteilende Datenbestiinde,
z.B. die Fragmentierung von Abteilungsdaten nach Abteilungsorten. Durch Analyse von
Fremdschliissel-Primérschliissel-Beziehungen sowie Join-Hiufigkeiten kann darauf auf-
bauend eine Definition von abgeleiteten horizontalen Fragmentierungen erfolgen.

Ein solcher ,,semantischer” Ansatz wird auch in [3] empfohlen. Alternativ dazu kann
versucht werden, ein mathematisches Modell zur Festlegung der Selektionspridikate
heranzuziehen, wie z.B. in [4, 8] vorgestellt. Diese Ansitze erfordern die Festlegung,
welche ,,Minterme* (dies sind Kombinationen einfacher Priddikate der Form <Attribut>
<Vergleichsoperator> <Konstante>) in welcher Hiufigkeit und Selektivitit auf einer Re-
lation auszufiihren sind. Mit diesen Angaben wird dann eine Zerlegung bestimmt, sodass
ein Fragment nicht in unterschiedlicher Weise von zwei (oder mehr) der unterstellten An-
fragetypen referenziert wird und sich fiir die Tupel eines Fragmentes eine in etwa gleiche
Zugriffshéufigkeit ergibt. Algorithmen zur Festlegung einer vertikalen Fragmentierung
versuchen, eine Partitionierung der Attributmengen zu finden, sodass Anfragetypen ver-
schiedener Knoten méglichst disjunkte Teilmengen der Attribute bendtigen [4, 8].

Verfahren zur Bestimmung einer vertikalen Fragmentierung werden u. a. in [7] vorge-
schlagen. Dabei wird eine sogenannte Affinitdtsmatrix genutzt, welche die Haufigkeit der
gemeinsamen Nutzung von Attributpaaren innerhalb der wichtigsten Transaktionstypen
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und Anfragen angibt. Durch Clustering-Verfahren kénnen daraufhin Kombinationen von
mehr als zwei Attributen ermittelt werden, die als vertikale Fragmente infrage kommen.
Unter verschiedenen Kandidaten werden dann iiber eine Kostenbewertung die vielverspre-
chendsten ausgewihlt.

Die Bestimmung einer Datenallokation in verteilten Systemen ist ein intensiv unter-
suchtes Optimierungsproblem [5, 10, 2, 6]. Das Allokationsproblem wurde meist fiir die
Zuordnung ganzer Dateien betrachtet (File Allocation Problem, FAP); die entwickelten
Ansitze lassen sich oft jedoch auch zur Allokation von Fragmenten heranziehen. Das
Optimierungsziel ist i. Allg. die Minimierung einer globalen Kostenfunktion unter Be-
riicksichtigung bestimmter Randbedingungen. Bei der Ausgestaltung von Kostenfunktion
sowie den betrachteten Randbedingungen bestehen erhebliche Unterschiede zwischen den
einzelnen Ansitzen. Im einfachsten Fall wird lediglich eine Minimierung von Kommuni-
kationsvorgédngen durch Unterstiitzung von Lokalitét angestrebt; komplexere Modelle be-
rlicksichtigen daneben auch die Speicherkosten sowie lokale Verarbeitungskosten. Mog-
liche Randbedingungen sind die Beachtung knotenspezifischer Obergrenzen hinsichtlich
der Speicher- oder Verarbeitungskapazitit, um z. B. eine Lastbalancierung zu unterstiit-
zen. Im Lehrbuch [9] wird hierzu ein einfacher Datenallokationsansatz vorgestellt.

Im néchsten Kap. 6 werden wir das Fragmentierungs- und Allokationsproblem fiir Par-
allele DBS néher behandeln.

5.4 Ubungsaufgaben

Ubung 5.1 (Abgeleitete horizontale Fragmentierung)
Gegeben seien folgende Relationen:

ABT (ANR, ANAME, AORT, ABUDGET)

PERSONAL (PNR, PNAME, ANR, BERUF, GEHALT)
PROJEKT (PRONR, PRONAME, PROBUDGET)
PMITARBEIT (PNR, PRONR, DAUER).

Es handelt sich um das klassische Beispiel von Abteilungen, Projekten und ihren Mitar-
beitern. Primérschliissel sind unterstrichen; iibereinstimmende Attributnamen kennzeich-
nen Fremdschliissel-Primérschliissel-Beziehungen.

Abteilungen seien an drei Standorten vertreten: Leipzig, Magdeburg und Ilmenau. De-
finieren Sie eine entsprechende horizontale Partitionierung von ABT sowie abgeleitete
horizontale Partitionierungen fiir PERSONAL und PMITARBEIT.

Ubung 5.2 (Korrektheit der abgeleiteten horizontalen Fragmentierung)

Die in Abschn. 5.1.1 vorgestellte Definition der abgeleiteten horizontalen Fragmentierung
ist nur korrekt, falls in der abhéngigen Relation S keine Nullwerte als Fremdschliissel vor-
kommen diirfen. Wie ist die Fragmentierung zu erweitern, falls diese Voraussetzung nicht
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mehr zutrifft? Welche Auswirkungen ergeben sich dadurch hinsichtlich der Berechnung
von Joins zwischen R und S?

Ubung 5.3 (Hybride Fragmentierung)
Auf der horizontalen Fragmentierung von PERSONAL aus Aufgabe 5.1 soll zusitzlich
eine vertikale Fragmentierung durchgefiihrt werden, sodass das GEHALT-Attribut in ei-
nem eigenen Fragment gefiihrt wird. Geben Sie die Spezifikation einer solchen vertikalen
Fragmentierung an. Zeichnen Sie den Fragmentierungsbaum sowie den Operatorbaum zur
Rekonstruktion der PERSONAL-Relation.
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Datenverteilung in Parallelen DBS

Voraussetzung fiir die Nutzung von Datenparallelitit im Rahmen von Intra-Query-Paral-
lelitét ist eine geeignete Datenverteilung, sodass mehrere Prozesse auf disjunkten Daten-
bereichen parallel arbeiten konnen. Wihrend in Shared-Everything- und in Shared-Disk-
Systemen lediglich eine Verteilung der Daten iliber mehrere Platten bzw. Externspeicher
zu finden ist, erfordert Shared Nothing zugleich eine Verteilung der Daten unter den Ver-
arbeitungsrechnern. Die Datenverteilung hat in dieser Architektur daher auch direkten
Einfluss auf den Kommunikations-Overhead und ist daher von besonderer Bedeutung fiir
die Leistungsfahigkeit.

Wir konzentrieren uns daher weitgehend auf die Bestimmung der Datenverteilung fiir
Shared Nothing, die dhnlich wie fiir Verteilte DBS die Schritte der Fragmentierung und
Allokation erfordert (Kap. 5). Um jedoch eine effektive Parallelisierung erreichen zu kon-
nen, sind diese Aufgaben enger aufeinander abzustimmen. Insbesondere empfiehlt sich
vor der Fragmentierung bereits die Festlegung des Verteilgrades einer Relation. Die ei-
gentliche Allokation (Zuordnung von Fragmenten zu Rechnern) ist danach relativ einfach
moglich. Nach der Diskussion dieser drei Teilschritte stellen wir noch drei fiir Shared
Nothing einsetzbare Verfahren mit replizierter Zuordnung der Daten vor. Im Anschluss
besprechen wir die Datenverteilung fiir Shared Everything und Shared Disk. Am Ende
des Kapitels gehen wir noch auf die Datenverteilung in NoSQL-Systemen ein.

Ein Verteilten DBS @hnlicher Spezialfall ergibt sich fiir auf OLTP-Anwendungen fo-
kussierte Parallele DBS. Hier spielt die Unterstiitzung von Intra-Query-Parallelitit kei-
ne Rolle, sondern die Daten sollten so verteilt werden, dass Transaktionen mit einem
Minimum an Kommunikation ausfiihrbar sind und alle Rechner méglichst gleichmiBig
ausgelastet werden konnen. Fiir Shared Nothing bedeutet dies, eine Datenverteilung zu
finden, die moglichst vielen Transaktionen die Ausfiihrung auf nur einem Knoten ermog-
licht. Denn ansonsten fiihrt nach der Untersuchung von [6] die verteilte Verarbeitung von
Operationen und die notwendig werdende verteilte Commit-Verarbeitung zu signifikanten
Performanceeinbuf3en.
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6.1 Bestimmung des Verteilgrades

Der Verteilgrad (degree of declustering) D einer Relation legt fest, iiber wie viele Par-
titionen (Rechner, Platten) diese verteilt wird. Er ist von entscheidender Bedeutung fiir
die Leistungsfihigkeit, da vor allem Selektionsoperationen hiufig auf allen D Partitionen
auszufiihren sind. Bei der Bestimmung von D sind teilweise widerspriichliche Forderun-
gen wie Unterstiitzung von Intra-Query-Parallelitit, geringer Kommunikationsaufwand
sowie Lastbalancierung zu beriicksichtigen (Abschn. 5.3). So ist zur Unterstiitzung von
Intra-Transaktionsparallelitiit prinzipiell eine ,,breite* Verteilung einer Relation iiber viele
Knoten wiinschenswert. Dies wird etwa mit dem einfachen Ansatz des ,full declustering*
erreicht, bei dem eine Relation iiber alle N Knoten (Partitionen) verteilt wird (D = N).
Auf der anderen Seite fiihrt jedoch ein hoher Verteilgrad zwangsweise zu einem hohen
Kommunikationsaufwand zum Starten von Teiloperationen sowie zum Zuriickliefern von
Ergebnissen. Dieser Aufwand kann fiir kleinere Relationen sowie fiir selektive Anfragen,
die im Extremfall lediglich einen Satz als Ergebnis liefern, prohibitiv teuer sein. Fiir sol-
che Relationen sollte daher eine Allokation zu einer Teilmenge der Rechner erfolgen.
Selektive Anfragen (auch auf grofen Relationen) sollten auf moglichst wenige Knoten
beschrinkt werden konnen. Die Diskussion zeigt, dass unterschiedliche Anfragetypen
i. Allg. unterschiedliche Verteilgrade erfordern. Bei der Datenverteilung muss daher fiir
Shared-Nothing-Systeme ein Kompromisswert festgelegt werden, der eine ,,durchschnitt-
liche* Anfrage gut bedient. Alternativ konnten fiir nicht ausreichend abgedeckte Anfragen
materialisierte Sichten definiert und mit einer eigenen Verteilungsstrategie redundant ge-
speichert werden.

Um den optimalen Verteilgrad fiir eine bestimmte Anfrage bestimmen zu kodnnen, ist
eine Abschitzung ihrer Antwortzeit in Abhédngigkeit des Verteilgrades, der bei Shared
Nothing meist auch dem Parallelititsgrad p entspricht, vorzunehmen. Nach [24] ldsst
sich fiir den Einbenutzerbetrieb die Antwortzeit R einer iiber p Rechner parallelisierten
Anfrage unter bestimmten Annahmen gleichmifig verteilter Daten und Zugriffe mit fol-
gender Formel charakterisieren:

cx K

R,=a+bxp+

Demnach setzt sich die Antwortzeit aus drei Komponenten zusammen, die in Abb. 6.1
separiert dargestellt sind. Der konstante Anteil a umfasst die nicht parallelisierbaren An-
teile der Anfrage (Initialisierungskosten u.i.). Die zweite Antwortzeitkomponente b x
p entspricht der Zeit zum Starten und Beenden der p Teiloperationen; dieser Paralle-
lisierungsaufwand steigt i. Allg. linear mit dem Parallelisierungs- und Verteilgrad. Die
eigentliche Nutzarbeit wird durch ¢ x K abgeschitzt und soll proportional zu der An-
zahl zu verarbeitender Tupel K sein. Die Bearbeitungsdauer dieses Anteils wird durch
die Parallelisierung idealerweise linear verkiirzt. Die Koeffizienten a, b, ¢ und K sind u. a.
abhingig von DB- und Anfragemerkmalen, wie Relationengrdfle, Nutzbarkeit eines In-
dextyps, Selektivitit der Anfrage etc. Weiterhin gehen die bendtigten Instruktionen fiir
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Abb. 6.1 Antwortzeitzusammensetzung in Abhingigkeit vom Verteilgrad

gewisse Operationen (Kommunikation etc.) sowie Hardwaremerkmale (CPU-, Platten-,
Netzwerkgeschwindigkeit) ein. Auf die Einzelheiten der Festlegung soll hier verzichtet
werden; eine genaue Beschreibung fiir Selektionsoperationen (mit und ohne Indexnut-
zung) sowie fiir Join-Anfragen findet sich in [15].

Wird fiir eine Anfrage in dieser Weise eine Antwortzeitabschédtzung vorgenommen,
lasst sich der optimale Verteilgrad dadurch bestimmen, indem man berechnet, welcher
p-Wert die Antwortzeitfunktion R(p) minimiert. Durch Bilden der ersten Ableitung von
R(p) und Gleichsetzen mit Null ergibt sich:

cx K
Popt = b .

Die Formel zeigt, dass das Optimum unabhingig vom konstanten Anteil a ist, sondern
im Wesentlichen vom Verhiltnis zwischen der Nutzarbeit ¢ X K und dem Parallelisierungs-
Overhead b bestimmt wird. Zudem steigt der optimale Parallelitits- und Verteilgrad nicht
linear, sondern nur proportional zur Wurzel der RelationengréBe (also z. B. um den Faktor
10 bei 100fach wachsender Datenmenge).

Um den Verteilgrad D der Relation festzulegen, bestimmt man in der skizzierten Wei-
se den optimalen Wert p,,, fiir die wichtigsten Anfragetypen. Ublicherweise profitieren
Operationen, die einen kompletten Scan der Relationen bendtigen, von einer breiten bzw.
maximalen Verteilung, um einen hohen Grad an Parallelitdt zu nutzen. Fiir selektive An-
fragen, die durch einen Index unterstiitzt werden, wird dagegen in der Regel die beste
Antwortzeit fiir eine begrenzte oder keine Parallelitéit erzielt. Aus den einzelnen Optima
pro Anfragetyp kann fiir den Verteilgrad ein gewichteter Mittelwert gebildet werden, bei
dem sich das Gewicht eines Anfragetyps aus seinem relativen Anteil an der Gesamtlast
ergibt.

Beispiel 6.1 Fiir eine Beispielrelation werde ein Relationenscan bei maximaler Paral-
lelisierung iiber 64 nutzbare Rechner am schnellsten bearbeitet. Dagegen sei fiir zwei
Indexscans unterschiedlicher Selektivitit der optimale Parallelititsgrad p,,, lediglich 16
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bzw. 52. Wenn die beiden Indexscans jeweils 40 % der Zugriffe auf die Relation ausma-
chen und fiir 20 % der Zugriffe ein vollstindiger Relationenscan erforderlich ist, ergibt
sich als gewichteter Mittelwert fiir den Verteilgrad:

D=04x16+04x52+0,2x64=40.

Mit diesem Wert wird somit auf die maximale Verteilung verzichtet, um den Kommuni-
kations-Overhead fiir die Indexscans zu begrenzen. O

6.2 Fragmentierung

Alle parallelen Shared-Nothing-DBS basieren auf einer horizontalen Fragmentierung von
Relationen, da diese eine disjunkte Zerlegung der Daten definiert, die unmittelbar fiir Da-
tenparallelitdt genutzt werden kann (Abschn. 5.1.1). Ferner lésst sich dabei im Gegensatz
zur vertikalen Fragmentierung auch leicht eine sehr grole Anzahl von Fragmenten und
somit eine weitgehende Parallelisierung erreichen. Eine vertikale Fragmentierung konnte
jedoch erginzend innerhalb einzelner Knoten Anwendung finden, insbesondere wenn das
DBS eine spaltenorientierte Speicherung von Relationen (Column Store) unterstiitzt.

Im Wesentlichen finden drei Fragmentierungsansitze Anwendung fiir parallele Shared-
Nothing-Systeme: Round-Robin, Hash-Fragmentierung sowie Bereichsfragmentierung
(Abb. 6.2) [8]. Wir nehmen dabei an, dass M Fragmente zu bestimmen seien, wobei im
einfachsten Fall M = D gilt. Die Zuordnung der Fragmente zu Rechnern ist Aufgabe der
Allokation (Abschn. 6.3).

Wir diskutieren nachfolgend zunichst die drei genannten Basisansitze der horizon-
talen Fragmentierung. Im Anschluss behandeln wir noch mehrere Erweiterungen, u. a.
die Nutzung von mehrdimensionalen sowie mehrstufigen Fragmentierungen. Die Frag-

e
Round-Robin Hash-Fragmentierung  Bereichsfragmentierung

Abb. 6.2 Alternativen der horizontalen Fragmentierung
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Abb. 6.3 Fragmentierungsarten fiir die parallele Verarbeitung

mentierungen konnen prinzipiell auch fiir materialisierte Sichten verwendet werden, um
zusitzliche Anfragen zu optimieren.

Abbildung 6.3 gibt einen Uberblick iiber die fiir parallele DB genutzten Fragmentie-
rungsarten. Die Alternativen unter dem Prozessknoten (primére vs. abgeleitete horizontale
Fragmentierung) beziehen sich in der Regel auf Ein-Attribut-Fragmentierungen.

6.2.1 Basisansatze

Bei der round-robin-artigen Fragmentierung werden die Sétze einer Relation reihum den
M Fragmenten zugewiesen, sodass der i-te Satz der Relation dem Fragment
(i mod M) + 1 zugeordnet wird. Damit wird eine Aufteilung der Relation in M gleich
groBe Fragmente erreicht. Dies fiihrt zu einer giinstigen Lastbalancierung, falls die ein-
zelnen Sitze der Relation mit gleicher Wahrscheinlichkeit referenziert werden. Da fiir
die Datenverteilung keine Attributwerte beriicksichtigt werden, ist jedoch i. Allg. fiir jede
Anfrage auf der Relation eine Bearbeitung aller M Fragmente erforderlich.

Die Ansitze der Hash- und Bereichsfragmentierung (Abb. 6.2) versuchen diesen Nach-
teil abzuschwichen, indem sie die Datenverteilung iiber die Werte eines Attributs (bzw.
einer Menge von Attributen) definieren. Dieses Fragmentierungs- bzw.Verteilattribut ist
beliebig wihlbar, jedoch wird oft der Primérschliissel verwendet. Bei der Hash-Fragmen-
tierung wird die Zerlegung der Relation durch eine Hash-Funktion auf dem Verteilattribut
festgelegt, die jeden Satz auf eines der M Fragmente abbildet. Die Verteilung der At-
tributwerte sowie die Giite der Hash-Funktion bestimmen, ob eine dhnlich gleichmiBige
Datenverteilung wie bei Round-Robin erreicht werden kann. Giinstig sind diesbziiglich
z.B. eindeutige Attribute wie Primirschliissel. Ungiinstig dagegen sind Attribute mit stark
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ungleicher Werteverteilung, wie z. B. Produkt-Id oder Datum bei Verkaufsdaten (Bestsel-
ler oder Tage im Weihnachtsgeschéft werden iiberproportional oft auftreten).

Von Vorteil bei der Hash-Fragmentierung ist, dass die Bearbeitung von exakten (exact
match) Anfragen beziiglich des Verteilattributes, welche nur Sétze zu einem festgelegten
Attributwert als Ergebnis liefern, durch Anwendung der Hash-Funktion auf ein Fragment
und damit einen Rechner beschrinkt werden kann (minimaler Kommunikationsaufwand).
Auch fiir Join-Berechnungen, bei denen das Join-Attribut mit dem Verteilattribut iiber-
einstimmt, ergeben sich signifikante Einsparmoglichkeiten. Denn die Verbundpartner zu
einem Wert liegen dann in einem Fragment vor und konnen somit schnell ermittelt wer-
den (s. Abschn. 9.3). SchlieBllich kénnen auch Gruppierungen (Group-By-Auswertungen)
tiber das Verteilattribut optimal parallelisiert werden, da zu jeder Gruppe die Sitze in ei-
nem Knoten aggregiert werden konnen, parallel zu den Gruppen anderer Rechner. Die
meisten kommerziellen Shared-Nothing-DBS nutzen derzeit eine Hash-Fragmentierung
zur Datenverteilung, u. a. Teradata, DB2 und Microsoft Parallel Data Warehouse.

Die Bereichsfragmentierung verwendet disjunkte und vollstdndige Wertebereichsunter-
teilungen auf dem Verteilattribut anstelle einer Hash-Funktion. Wie fiir eine Hash-Frag-
mentierung lassen sich damit Exact-Match-Anfragen beziiglich des Verteilattributs auf ein
Fragment beschrinken und Join-Anfragen sowie Gruppierungen auf dem Verteilattribut
konnen optimiert werden. Daneben konnen aber auch Bereichsanfragen (range queries)
beziiglich des Verteilattributs auf die relevante Teilmenge der Fragmente beschrinkt wer-
den, sodass fiir sie ein geringerer Kommunikationsaufwand als bei Hash-Fragmentierung
moglich wird. Allerdings ist es aufwendiger als fiir eine Hash-Fragmentierung eine gute
Lastbalancierung zu erreichen, da hierzu eine Aufteilung des Wertebereichs in moglichst
gleich grofe Fragmente zu finden ist. Zudem ist bei zahlreichen Dateniinderungen eine
periodische Anpassung der Fragmentdefinitionen erforderlich, ggf. verbunden mit einer
Datenumverteilung zwischen Knoten.

Ein Spezialfall der Bereichsfragmentierung ist die sogenannte Listenfragmentierung,
bei der ein Fragment durch eine Aufzihlung bzw. Liste von Einzelwerten definiert wird
und im Extremfall nur einen Wert umfasst. Die Fragmentierung von Bankkunden und
Konten nach dem Attribut ,Filiale* in Abschn. 5.1.1 ist ein Beispiel fiir eine solche
Listenfragmentierung. Die Listenfragmentierung bietet sich haufig fiir Data-Warehouse-
Anwendungen an, z. B. um Verkaufsereignisse nach Einzelwerten von Dimensionsattribu-
ten wie fiir Region, Jahr oder Produktart zu unterteilen.

Auch fiir Parallele DBS konnen abhdngige horizontale Fragmentierungen (Ab-
schn. 5.1.1) eingesetzt werden (sowohl fiir Hash- als auch fiir Bereichsfragmentierungen),
um fiir Relationen mit hdufigen Join-Anfragen eine gleichartige Fragmentierung und Da-
tenverteilung zu erreichen. Als Verteilungsattribut dient dabei jeweils das Join-Attribut,
also der Fremdschliissel in der abhingigen Relation und der Primérschliissel in der
referenzierten Relation. Fiir Data-Warehouse-Anwendungen ist eine abhingige Frag-
mentierung fiir die Faktentabelle sinnvoll, um diese gemidfl der Fragmentierung einer
Dimensionstabelle (z. B. bezogen auf die Zeit- oder Produktdimension) zu zerlegen. Es
konnen damit Anfragen zu der gewihlten Fragmentierungsdimension (iiber einen Star
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Join) auf eine Teilmenge der Faktentabelle eingegrenzt werden. Wie weiter unten (Ab-
schn. 6.2.3) diskutiert, empfiehlt sich hier eine mehrdimensionale Fragmentierung, um
nicht nur zu einer Dimension diesen Vorteil nutzen zu kénnen.

Beispiel 6.2 Die KONTO-Relation einer Bankanwendung soll iiber den Primirschliissel
KTONR in 25 Fragmente zerlegt werden. Im Falle einer Hash-Fragmentierung konnte dies
z.B. durch die Hash-Funktion 4 (KTONR) = 1 + (KTONR mod 25) erfolgen. Eine Be-
reichsfragmentierung muss dagegen auf die vergebenen Werte fiir KTONR abgestimmt
werden, um sicherzustellen, dass jede Kontonummer beriicksichtigt wird und die ein-
zelnen Fragmente moglichst gleich viele Sitze umfassen. Exact-Match-Anfragen (z. B.
KTONR = 4711) konnen in beiden Féllen auf ein Fragment beschrinkt werden. Bereichs-
anfragen iiber die Kontonummer (z. B. KTONR < 20.000) lassen sich lediglich bei der
Bereichsfragmentierung auf eine Teilmenge der Fragmente eingrenzen, was vor allem fiir
selektive Anfragen vorteilhaft ist. Fiir die Hash-Fragmentierung wird in diesem Fall der
Zugriff auf alle 25 Fragmente erforderlich. Kontenzugriffe tiber den Namen des Konto-
inhabers (anstatt liber die Kontonummer) miissten in beiden Féllen auf allen Fragmenten
bearbeitet werden.

Eine Fragmentierung iiber KTONR ist jedoch weniger giinstig beziiglich Join-Anfragen,
etwa mit der Relation KUNDE. Hierzu wire entweder eine abhéingige Fragmentierung (z. B.
auf ,Filiale®) niitzlich (Abschn. 5.1.1) oder eine Fragmentierung auf dem Join-Attribut
KNR (Kundennummer). Mit letzterem Ansatz wiren zu jedem Kunden die Verbundpartner
in einem KONTO-Fragment lokalisiert und damit schnell zu bestimmen. O

Fiir Shared Nothing werden Indexstrukturen meist analog zu den Relationen zerlegt, so-
dass zu jedem Fragment bzw. jeder Partition ein Teilindex mit den Schliisselwerten zu den
am jeweiligen Rechner vorliegenden Daten existiert. Die Verwendung und Wartung dieser
Indexstrukturen ist damit wie fiir zentralisierte DBS moglich.

6.2.2 Verfeinerte Bereichsfragmentierung

Im Falle der Bereichsfragmentierung kann die Beschriankung auf M = D Fragmente ei-
ne ungiinstige Parallelisierung und Lastbalancierung fiir Bereichsanfragen verursachen.
Denn damit werden Bereichsanfragen auf dem Fragmentierungsattribut auf die minimale
Anzahl von Prozessoren s - D beschrinkt, wobei s der mittlere Anteil sich qualifizierender
Tupel sei (0 < s < 1). Wenn fiir diese Bereichsanfragen jedoch pgy > s-D gilt, wird zwar
ein geringer Kommunikationsaufwand, aber aufgrund einer zu geringen Parallelisierung
u. U. eine schlechtere Antwortzeit als bei Verarbeitung auf D Knoten wie bei der Hash-
Fragmentierung erreicht. Eine in [10] beschriebene Abhilfemdglichkeit besteht darin, ei-
ne Verfeinerung der Fragmentierung vorzunehmen, sodass die mittlere Ergebnismenge
von s - K Tupeln (K = Kardinalitdt der Relation) auf p., Fragmente verteilt wird. Dies
kann durch eine Fragmentierung erreicht werden, bei der im Mittel etwa s - K/ pop Tupel
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Abb. 6.4 Einfache vs. verfeinerte Bereichsfragmentierung

pro Fragment entfallen. Da die mittlere Fragmentgrofe auch dem Quotienten K/ M ent-
spricht, erhélt man, dass insgesamt M = p,/s Fragmente zu bestimmen sind. Werden
»aufeinanderfolgende* Fragmentbereiche jeweils verschiedenen Partitionen zugeordnet,
kann so fiir Bereichsanfragen auf dem Fragmentierungsattribut die optimale Parallelitét
erreicht werden.

Beispiel 6.3 Fiir die KONTO-Relation aus dem vorherigen Beispiel sei K = 100.000, und
fiir Bereichsanfragen iiber KTONR seien s = 0,05 und pop = 10. Ferner soll D = 25
gelten. Bei der einfachen Bereichsfragmentierung (Abb. 6.4 oben) sowie der Hash-
Fragmentierung werden somit 25 Fragmente mit jeweils etwa 4000 Konten bestimmt.
Die einfache Bereichsfragmentierung begrenzt Bereichsanfragen auf KTONR, welche im
Mittel 5000 Sétze betreffen, auf 2 Fragmente (Prozessoren), wéihrend bei der Hash-Frag-
mentierung alle 25 Prozessoren involviert werden. Bei der verfeinerten Fragmentierung
(ADbb. 6.4 unten) werden M = 10/0,05 = 200 Fragmente mit jeweils etwa 500 Tupeln
gebildet. Diese werden dann wie gezeigt rethum den 25 Partitionen zugeordnet, sodass
jede Partition 8 Fragmente umfasst. Bereichsanfragen auf KTONR werden somit im Mittel
auf 10 bis 11 Prozessoren verteilt, sodass der optimale Parallelitdtsgrad unterstiitzt wird.[

6.2.3 Mehrdimensionale Fragmentierung

Eine Beschriankung der Hash- sowie Bereichsfragmentierungen ist, dass nur Anfragen
beziiglich des Verteilattributs auf eine Teilmenge der Fragmente (Rechner) eingegrenzt
werden konnen, wihrend fiir alle anderen Anfragen sdmtliche Fragmente zu involvie-
ren sind. Eine Verbesserung ermodglichen mehrdimensionale Fragmentierungen, bei denen
mehrere Attribute gleichberechtigt zur Definition der Fragmentierung verwendet wer-
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Tab. 6.1 Mehrdimensionale Bereichspartitionierung (Beispiel)

KNAME KTONR
< 15.000 < 30.000 < 45.000 < 60.000 < 75.000 < 90.000

A-D 1 1 4 4 7 7
E-H 1 1 4 4 7 7
I-L 2 2 5 5 8 8
M-P 2 2 5 5 8 8
Q-S 3 4 6 6 9 9
-7 3 4 6 6 9 9

den. Hierzu wurde in [11] eine mehrdimensionale Bereichsfragmentierung vorgeschlagen.
Uber ein relativ kompaktes Directory kann dabei fiir jedes der beteiligten Fragmentie-
rungsattribute festgestellt werden, welche Fragmente relevante Tupel fiir eine Bereichs-
oder Exact-Match-Anfrage enthalten. Damit lassen sich fiir Anfragen auf mehreren Attri-
buten Kommunikationseinsparungen gegeniiber einer Verarbeitung auf allen Fragmenten
erzielen. Auf der anderen Seite ergibt sich bezogen auf ein Attribut i. Allg. ein Mehrauf-
wand an Kommunikation gegeniiber einer eindimensionalen Fragmentierung auf diesem
Attribut. Daher ist eine mehrdimensionale Bereichsfragmentierung vor allem sinnvoll,
wenn iiber mehrere Attribute dhnlich haufig zugegriffen wird.

Beispiel 6.4 Tabelle 6.1 zeigt eine zweidimensionale Bereichsfragmentierung der KONTO-
Relation iiber die Attribute KTONR und KNAME (Kundenname) in 36 Fragmente, die wie
gezeigt 9 Rechnern (Partitionen) zugeordnet werden sollen. Diese erlaubt Exact-Match-
und Bereichsanfragen beziiglich jedes der beiden Attribute auf 3 Rechner zu begrenzen
(zweidimensionale Anfragen beziiglich KTONR und KNAME sogar auf 1 Fragment). Eine
einfache Bereichsfragmentierung konnte Anfragen fiir eines der Attribute auf 1 Rechner
eingrenzen, wiirde jedoch fiir Anfragen beziiglich des anderen Attributs alle 9 Rechner
involvieren. Wenn beide Attribute mit gleicher Haufigkeit referenziert werden, ergibt dies
einen Durchschnitt von 5 Rechnern pro Anfrage gegeniiber 3 fiir die zweidimensionale
Bereichsfragmentierung. Erfolgen die Zugriffe dagegen in 90 % der Fille iiber KTONR
und nur in 10 % tiber den Kundennamen, schneidet die eindimensionale Bereichsfrag-
mentierung iiber KTONR besser ab (im Mittel 1,8 Knoten pro Anfrage gegeniiber 3).
Unberiicksichtigt bleibt bei diesem Vergleich jedoch, dass gerade fiir Bereichsanfragen
die parallele Bearbeitung auf mehr als einem Knoten oft vorteilhaft ist. O

Eine mehrdimensionale Fragmentierung empfiehlt sich besonders fiir OLAP- bzw.
Data-Warehouse-Anwendungen aufgrund ihrer hdufigen mehrdimensionalen Auswertun-
gen. Unter Annahme eines Sternschemas kann gemifl dem in [20] vorgeschlagenen An-
satz beziiglich jeder Dimensionstabelle ein Fragmentierungsattribut ausgewéhlt werden,
zu dem jeder Wert ein eigenes Fragment definiert (Listenfragmentierung). Abbildung 6.5
zeigt hierzu ein Beispiel (fiir das Schema aus Abb. 2.5) mit einer zweidimensionalen
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Abb. 6.5 Zweidimensionale Fragmentierung einer Faktentabelle

abhingigen horizontalen Fragmentierung der Faktentabelle iiber die Dimensionsattribute
Produktgruppe (Produktdimension) und Monat (Zeitdimension). Fiir G Produktgruppen
und M Monate entstehen somit G x M Fragmente fiir die Faktentabelle. Somit lassen
sich nahezu alle Anfragen mit Bezug auf die Zeit- und/oder Produktdimension auf eine
Teilmenge der Fragmente (und ggf. der Rechner) eingrenzen. Anfragen zu einer Gruppe
und einem Monat betreffen nur ein Fragment und einen Rechner, wobei jeder Satz des
Fragments relevant ist und somit fiir einen schnellen Externspeicherzugriff physisch be-
nachbart gespeichert werden kann. Eindimensionale Anfragen zu einem Monat oder einer
Produktgruppe konnen auf M bzw. G Fragmente eingegrenzt werden, wie in Abb. 6.5
angedeutet.
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Aufgrund des meist hierarchischen Aufbaus von Dimensionstabellen kann jedoch auch
fiir Anfragen auf anderen Attributen der zur Fragmentierung gewihlten Dimensionen ein
,~Fragment Pruning* erreicht werden. So konnen Anfragen zu Attributen ,,oberhalb® des
Attributs Monat (Quartal oder Jahr) oder des Attributs Produktgruppe (Produkttyp) auf
eine Teilmenge relevanter Fragmente begrenzt werden, wobei jeder Satz der gewihlten
Fragmente fiir das Ergebnis relevant bleibt. Fiir eine Auswertung zu einem bestimm-
ten Quartal sind etwa nur die Fragmente der zugehorigen drei Monate auszuwerten. Fiir
Anfragen zu Dimensionsattributen ,,unterhalb* der Fragmentierungsattribute (also 7ag be-
zliglich Monat und Produkt beziiglich Produktgruppe) sind nur die Fragmente des
jeweiligen Monats bzw. der jeweiligen Produktgruppe auszuwerten. Hier ist dann jedoch
nur ein Teil der Sitze dieser Fragmente relevant. Der Zugriff auf die relevanten Sétze kann
bei sehr groBen Fragmenten durch einen Indexzugriff, z. B. iiber Bitlisten, beschleunigt
werden [20].

Zur automatischen Bestimmung einer mehrdimensionalen Fragmentierung wurde das
Tool WARLOCK entwickelt [21]. Es bestimmt fiir ein gegegebenes Sternschema, DB-
Statistiken und Lastprofil mit den wichtigsten Anfragetypen eine geordnete Liste vorteil-
hafter mehrdimensionaler Fragmentierungen, von denen der Systemverantwortliche eine
auswdhlen kann.

6.2.4 Mehrstufige Fragmentierung

Anstelle einer mehrdimensionalen Fragmentierung, bei der mehrere Attribute gleichbe-
rechtigt Verwendung finden, lassen sich mehrere Fragmentierungen auch in einer be-
stimmten Reihenfolge kombinieren, was zu mehrstufigen Fragmentierungen fiihrt. Fiir
Shared Nothing wird hierbei die Fragmentierung auf der ersten Stufe fiir die Verteilung der
Daten zwischen den Knoten genutzt. Die Fragmentierung auf der zweiten und eventuell
weiteren Stufen wird dann nur noch auf den Daten je eines Rechners angewandt, dhn-
lich wie mdégliche Fragmentierungen fiir Shared Everything oder auch Shared Disk. Diese
rechnerlokalen Fragmentierungen ermdglichen fiir Anfragen auf den entsprechenden At-
tributen eine Eingrenzung des Datenvolumens auf die relevanten Teilfragmente. Falls
mehrere Prozessoren pro Knoten vorliegen, konnen die nachrangigen Fragmentierungen
auch zur parallelen Anfragebearbeitung innerhalb eines Knotens Verwendung finden.

Prinzipiell gibt es wenig Restriktionen, welche Fragmentierungen in welcher Reihen-
folge im Rahmen eines zwei- oder mehrstufigen Fragmentierungsansatzes eingesetzt wer-
den. Nach [14] empfiehlt sich fiir Shared Nothing aber vor allem die Nutzung einer Hash-
Fragmentierung fiir die Datenverteilung zwischen den Knoten (aufgrund ihrer Einfachheit
und — bei geeigneter Wahl des Verteilattributs — meist guten Lastbalancierung) und die
Nutzung von Bereichs- bzw. Listenfragmentierungen innerhalb der Knoten. Diese Vorge-
hensweise wird u. a. von Teradata und DB2 unterstiitzt. In beiden Systemen kann dabei
eine einstufige oder mehrstufige Fragmentierung pro Knoten gewihlt werden. Wir wollen
dies beispielhaft fiir DB2 erldutern.
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In DB2 kann eine dreistufige Fragmentierung verwendet werden. Neben einer Hash-
Fragmentierung fiir die Datenverteilung zwischen Knoten und einer lokalen Bereichsfrag-
mentierung kann zusétzlich noch ein sogenanntes mehrdimensionales Clustering (MDC)
eingesetzt werden [17], das im Wesentlichen dem oben diskutierten Ansatz der mehrdi-
mensionalen Fragmentierung entspricht. MDC nimmt somit eine Listenfragmentierung
vor, die zu Teilfragmenten innerhalb eines knotenspezifischen Bereichsfragments fiihrt,
die sich auf jeweils ein Listenelement bzw. eine Kombination mehrerer Listenelemente
beziehen. Die resultierende dreistufige Fragmentierungsstrategie von DB2 ist beispielhaft
in Abb. 6.6 illustriert.

In dem Beispiel werden Verkaufsdaten einer Tabelle auf Basis einer Hash-Fragmen-
tierung unter drei Knoten aufgeteilt. Pro Knoten werden die zugeteilten Daten tiber das
Attribut Monat bereichs- bzw. listenmiBig aufgeteilt, sodass pro Monat und Knoten ein
Fragment mit Verkaufsdaten zu dem jeweiligen Monat entsteht. Im dritten Schritt werden
die monatsbezogenen Fragmente weiter unterteilt, und zwar beziiglich des Attributs Regi-
on. Dadurch entstehen pro Monatsfragment vier Teilfragmente oder Cluster, deren Seiten
physisch benachbart gespeichert werden. Die gewihlte Fragmentierung iiber Monat und
Region ermoglicht, dass Anfragen zu diesen Attributen pro Knoten auf eine Teilmenge
der Fragmente eingegrenzt werden kann und dass die Teilfragmente aufgrund der Cluster-
Speicherung schnell durch sequenzielle I/O eingelesen werden kénnen.

Im letzten Schritt (,,organize*) hitten gemifl dem MDC-Prinzip auch mehrere Attribu-
te gleichberechtigt Anwendung finden kénnen (z. B. Region und Produkttyp). Dies hitte
zu einer grofleren Menge von (kleineren) Teilfragmenten gefiihrt und Anfragen pro Mo-
nat oder Region sind somit auf mehr Fragmenten zu bearbeiten. Andererseits konnten
dann auch Anfragen zu Produkttyp auf eine Teilmenge der Fragmente eingegrenzt werden
(s. Ubungsaufgabe 6.4).

DB2 unterstiitzt die teilautomatische Bestimmung einer mehrstufigen Fragmentierung
im Rahmen seines Design-Advisor-Werkzeugs [19, 13, 26]. Es wird dabei eine inte-
grierte Optimierung zusammen mit Empfehlungen fiir Indexstrukturen und materialisierte
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Sichten angestrebt. Fiir eine gegebene Last und eine gegebene Datenbank wird dabei
eine What-If-Schnittstelle des Query-Optimierers genutzt, um fiir eine zu testende DB-
Konfiguration die Ausfiihrungskosten pro Anfrage zu erhalten. Damit kénnen nach einer
heuristischen Vorauswahl interessanter Konfigurationen diejenigen empfohlen werden,
welche fiir den gegebenen Query-Mix die geringsten Gesamtkosten verursachen. Beziig-
lich der Datenverteilung wird aufgrund der Vorgabe einer Hash-Fragmentierung nur die
Suche nach dem besten Verteilattribut(-kombination) betrachtet, wobei eine Vorauswahl
mit Fokus auf Primérschliissel, Fremdschliissel und Gruppierungsattributen erfolgt. Be-
zliglich MDC erfolgt eine automatisierte Auswahl der Dimensionen basierend auf den
Query-Pridikaten und Schitzungen beziiglich der Fragmentgrofen.

6.3 Allokation

Aufgabe der Allokation ist die Zuordnung der Fragmente zu Partitionen und Rechnern.
Diese Aufgabe ist nun einfacher 19sbar als bei Verteilten DBS, wo aufgrund grofer Ent-
fernungen zwischen den Knoten die Unterstiitzung einer hohen Lokalitédt ein Hauptziel
war (Abschn. 5.3). In lokal verteilten Shared-Nothing-DBS sind dagegen die Hauptziele
neben der Begrenzung des Kommunikationsaufwandes vor allem die Unterstiitzung von
Intra-Query-Parallelitdt und Lastbalancierung. Bei der Festlegung des Verteilgrades sowie
der Fragmentierung wurde diesen Faktoren bereits Rechnung getragen, wobei jedoch vor
allem eine Minimierung von Antwortzeiten angestrebt wurde. Bei der Allokation soll nun
die Lastbalancierung unterstiitzt werden, um ein gutes Durchsatzverhalten zu fordern.

Bei der Allokation einer Relation sind zunidchst D Rechner auszuwéhlen, denen die
Fragmente der Relation zugeordnet werden. Dies ist fiir D = N (Full Declustering) tri-
vial, anderenfalls erfolgt die Auswahl mit Hinblick auf eine Lastbalancierung, sodass auf
jeden Rechner moglichst gleich viele Zugriffe entfallen. Wenn von einer Gleichvertei-
lung der Zugriffe ausgegangen werden kann, geniigt es hierzu, jedem Rechner in etwa
gleich viele Tupel zuzuweisen. Anderenfalls miissen die Zugriffshiufigkeiten explizit be-
riicksichtigt werden (s. [4]). Bei der Auswahl der Rechner konnen auch weitere Faktoren
eine Rolle spielen, z. B. wenn zur Unterstiitzung der Join-Verarbeitung zusammengeho-
rige Fragmente verschiedener Relationen derselben Partition zugewiesen werden sollen.
Die Zuordnung der M Fragmente unter den D ausgewihlten Prozessoren ist fiir M = D
wiederum trivial. Fiir M > D, z. B. aufgrund einer verfeinerten Bereichsfragmentierung,
geniigt i. Allg. eine round-robin-artige Zuordnung (&hnlich wie in Abb. 6.2).

Die Verteilung einer Relation iiber D Rechner verlangt auch eine analoge Partitio-
nierung von Indexstrukturen. Dabei wird pro Partition ein eigener Teilindex gefiihrt, der
alle Schliisselwerte enthilt, die in den Sétzen des jeweiligen Knotens vorkommen. Die
Verwendung und Wartung dieser Indexstrukturen ist damit wie fiir zentralisierte DBS
moglich.

Existierende Shared-Nothing-DBS verwenden héufig einen Full-Declustering-Ansatz
auf Basis einer Hash-Fragmentierung, z. B. Teradata. In Microsoft Parallel Data Ware-
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house wird dies auch fiir groe Relationen verfolgt, z. B. die Faktentabelle und gréBere
Dimensionstabellen. Kleinere Tabellen werden dort dagegen repliziert an allen Knoten
gespeichert, um eine lokale Join-Verarbeitung mit ihnen in jedem Knoten zu ermogli-
chen [16].

OLTP-basierte Datenallokation

Zur automatisierten Bestimmung einer Datenpartitionierung fiir auf OLTP-Anwendun-
gen fokussierte Shared-Nothing-DBS wurde in [6] der Schism-Ansatz vorgestellt. Hierbei
wird keine Intra-Query-Parallelitit beriicksichtigt, sondern die Tabellen sollen fiir eine
gegebene Arbeitslast so verteilt werden, dass moglichst viele Transaktionen auf nur ei-
nem Knoten ausgefiihrt werden konnen und alle Rechner weitgehend gleichmifig aus-
gelastet werden. Hierzu werden fiir die wichtigsten Transaktionen detaillierte Kenntnisse
benotigt, welche Tupel der Tabellen sie bearbeiten. Dazu wird ein Graph bestimmt, in
dem die bearbeiteten Tupel als Knoten auftreten und die Kanten angeben, welche Tu-
pelpaare in denselben Transaktionen bearbeitet werden. Die Bestimmung der Datenallo-
kation entspricht damit einem Graphoptimierungsproblem, wobei zur Reduzierung von
Kommunikationsvorgingen auch eine replizierte Speicherung ausgewéhlter Tabellen un-
terstiitzt wird. Zur Fragmentierung werden Bereichsfragmentierungen herangezogen, da
Hash- oder Round-Robin-Fragmentierungen fiir OLTP-Transaktionen héufig zu verteilten
Ausfithrungen fiihren.

Eine Variante von Schism fiir die OLTP-basierte Datenallokation in einem In-Memory-
Shared-Nothing-DBS wie H-Store wird in [18] vorgeschlagen. Dabei werden Tabellen
ebenfalls entweder horizontal partitioniert oder repliziert zugeordnet. Die Optimierung
erfolgt wiederum fiir ein gegebenes Datenbankschema und Lastprofil und beriicksich-
tigt auch Stored-Procedures mit ihren Eingabeparametern. Ausgehend von einer initialen
Allokationslosung (Partitionierung auf den am hiufigsten verwendeten Attributen, Repli-
kation von haufiger referenzierten Read-Only-Tabellen) wird iiber einen iterativen Ansatz
zur Nachbarschaftssuche auf Basis eines einfachen Kostenmodells nach einer giinstigen
Allokationslosung gesucht.

6.4 Replikation

Zur Unterstiitzung einer hohen Verfiigbarkeit gegeniiber Rechner- und Externspeicher-
ausfillen wird auch in Parallelen DBS oft eine replizierte Speicherung der Daten vorge-
nommen. Dabei sollte zudem eine gute Leistungsfihigkeit sowie giinstige Lastbalancie-
rung auch im Fehlerfall unterstiitzt werden. Wir stellen dazu im Folgenden drei in Sha-
red-Nothing-Systemen eingesetzte Ansitze vor: lokale Spiegelplatten (bzw. Disk-Arrays),
verstreute Replikation sowie verkettete Replikation. Die Ansitze verwenden fiir replizierte
Daten meist zwei Kopien (bis auf allgemeine Disk-Arrays), womit sich der Speicherplatz-
bedarf verdoppelt. Anderungen werden dabei jeweils parallel auf beiden Kopien durch-
gefiihrt.
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6.4.1 Spiegelplatten/Disk-Arrays

Der Einsatz von Spiegelplatten (mirrored disks, shadowed disks) bzw. Disk-Arrays ist
bereits in zentralisierten DBS zur schnellen Behandlung von Plattenfehlern weitverbrei-
tet [2]. Dabei wird eine ,,logische* Platte physisch auf zwei oder mehr Platten verteilt, um
E/A-Parallelitét zu nutzen sowie durch Einsatz von Redundanz den Ausfall einzelner Plat-
ten schnell zu behandeln. Spiegelplatten werden auch als Disk-Arrays vom Typ RAID-1
bezeichnet und sind durch eine Duplizierung der Daten gekennzeichnet. Alternative Disk-
Arrays mit Nutzung von Paritétsblocken (z. B. RAID-5) verursachen im Vergleich einen
deutlich geringeren Grad an Redundanz und damit Speicherkosten. Dafiir ermoglichen
Spiegelplatten eine besonders schnelle Behandlung von Plattenfehlern. Zudem kénnen
Lesezugriffe erheblich beschleunigt werden, da stets die Platte mit der geringsten Armpo-
sitionierungszeit verwendet werden kann. Die Verwaltung der Spiegelplatten bzw. Disk-
Arrays erfolgt i. Allg. transparent fiir das DBS durch die Plattenkontroller.

Diese Eigenschaften von Spiegelplatten/Disk-Arrays bleiben auch beim Einsatz inner-
halb der Knoten von Shared-Nothing-Systemen erhalten. Dabei ist jedes Plattenpaar/Disk-
Array mit zwei Rechnern verbunden, wobei jedoch zu jedem Zeitpunkt nur von einem
Rechner aus auf die Platten zugegriffen wird (fett markierte Verbindung in Abb. 6.7 fiir
den Einsatz von Spiegelplatten). Es liegt somit keine rechneriibergreifende Replikation
der Daten vor; Lese- und Schreiboperationen sowie die Behandlung von Plattenfehlern
werden wie im zentralen Fall behandelt.

Nach Ausfall eines Rechners R; wird dessen Partition P; vollstindig von dem Rech-
ner R, libernommen, der mit den Platten von R; verbunden ist. Damit bleibt der Zugriff
auf P; weiterhin moglich (nachdem R, die Crash-Recovery fiir R; durchgefiihrt hat). Al-
lerdings ist wihrend der Ausfallzeit mit einer ungiinstigen Lastbalancierung zu rechnen,
da der iibernehmende Rechner R, nun die Zugriffe auf zwei Partitionen zu verarbeiten
hat. Fiir diesen Rechner ist somit eine Uberlastung sehr wahrscheinlich. Auf der anderen
Seite wird eine sehr hohe Datenverfiigbarkeit unterstiitzt, da der Zugriff auf Partition P,
erst dann unmoglich wird, wenn sowohl R; als auch R, ausfallen. Die auf jeweils einen
Rechner beschrinkte Nutzung von Spiegelplatten/Disk-Arrays bedeutet jedoch, dass diese
Form der Replikation keine Vorteile fiir Rechnerausfille mit sich bringt. Denn die Uber-
nahme der Partition eines ausgefallenen Rechners durch einen iiberlebenden Rechner ist
offenbar auch ohne Spiegelplatten/Disk-Arrays anwendbar.

Abb. 6.7 Einsatz von Spiegel-
platten bei Shared Nothing Rechnej‘Rl Refljner 82
Plattenpaar mit Plattenpaar mit

Partition P1 Partition P2
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6.4.2 \Verstreute Replikation

Zur verbesserten Verfiigbarkeit kann alternativ der Ansatz der verstreuten Replikation (In-
terleaved Declustering) verfolgt werden, der im Shared-Nothing-System von Teradata
realisiert wurde [23, 5]. Damit soll vor allem nach Ausfall eines Rechners eine besse-
re Lastbalancierung erreicht werden als durch vollstindige Ubernahme einer Partition
durch einen zweiten Rechner. Voraussetzung dazu ist, dass die Kopien zu Daten einer
Partition auf mehrere andere Knoten verteilt werden. Im Teradata-System ist es dazu mog-
lich, Rechnergruppen von jeweils G Knoten zu bilden, wobei insgesamt mehrere Gruppen
moglich sind (D > G). Die Kopien zu Daten eines Rechners R werden dann gleichmaBig
unter den G — 1 anderen Rechnern der Gruppe verteilt, zu der R gehort. Nach Ausfall des
Rechners verteilen sich die Zugriffe dann gleichmifig unter diesen Knoten (sofern eine
Gleichverteilung der Zugriffe vorliegt), sodass pro Rechner lediglich eine Mehrbelastung
um den Faktor G/G — 1 eintritt. Nach einem Rechnerausfall bleiben sdmtliche Daten
verfiigbar; selbst Mehrfachfehler konnen toleriert werden, solange verschiedene Gruppen
betroffen sind, d. h. nicht mehr als ein Knoten pro Gruppe ausfillt.

Beispiel 6.5 Abbildung 6.8 zeigt ein Beispiel fiir ,,Interleaved Declustering” und G = 4.
Die Datenmengen D; bezeichnen dabei einzelne Sitze bzw. Fragmente einer Partition, D
entspricht der Kopie von D;. Man erkennt, dass die Kopien jeder Partition gleichmifBig
tiber die drei anderen Knoten der Gruppe verteilt sind. Fillt z. B. Rechner R, aus, so
konnen die Zugriffe auf dessen Daten von den drei iiberlebenden Rechnern R, R3; und
R, fortgefiihrt werden. Erst bei einem weiteren Rechnerausfall in der Gruppe kann auf
eine Teilmenge der Daten nicht mehr zugegriffen werden. O

Die Einfiihrung von Gruppen erlaubt einen flexiblen Kompromiss zwischen dem Grad
der Lastbalancierung im Fehlerfall und der Datenverfiigbarkeit. Denn eine gro3e Gruppe
(z.B. G = D) erlaubt eine breite Verteilung der Last des ausgefallenen Rechners. Dafiir
besteht jedoch eine relativ hohe Wahrscheinlichkeit, dass zwei Rechner gleichzeitig aus-
fallen, woraufhin dann eine Datenpartition nicht mehr erreichbar ist. Umgekehrt besteht

Abb. 6.8 Datenverteilung [ [ [ |
mit verstreuter Replikation R1 R2 R3 RA

G =4
D1 D2 D3 D4
D5 Dé D7 D8

D9 D10 D11 D12

D2’ D1’ D5’ D9’
D3’ D7’ D6’ D10’
D4’ D8’ D12’ D11’
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fiir kleine Gruppen eine sehr hohe Verfiigbarkeit, jedoch eine ungiinstigere Lastbalancie-
rung. So ergibt sich im Extremfall G = 2 das ungiinstige Lastbalancierungsverhalten
von Spiegelplatten. Eine Beschrinkung der Teradata-Implementierung liegt darin, dass
die Kopien nur im Fehlerfall verwendet werden. Damit wird die Replikation also nicht
zur Leistungsverbesserung (Lastbalancierung) im Normalbetrieb genutzt.

6.4.3 Verkettete Replikation

Der Ansatz der verketteten Replikation (chained declustering), der im Rahmen des Gam-
ma-Projekts untersucht wurde [12], versucht die hohe Verfiigbarkeit von Spiegelplatten
sowie die giinstige Lastbalancierung der verstreuten Replikation zu vereinen. Dabei ist es
wie bei der verstreuten Replikation méglich, die D Partitionen einer Relation auf mehrere
Gruppen von je G Rechnern zu verteilen. Die Datenverteilung innerhalb einer Gruppe er-
folgt jetzt jedoch wie in Abb. 6.9 (oben) illustriert. Dabei ist die Kopie einer Partition P;
dem jeweils ,,ndchsten” Knoten in der Gruppe, R;, zugeordnet, wodurch eine logische
Verkettung der Knoten entsteht.! Der Vorteil liegt darin, dass Mehrfachausfille in einer
Gruppe im Gegensatz zur verstreuten Replikation nicht notwendigerweise die Datenver-
fiigbarkeit reduzieren, sondern nur dann, wenn zwei benachbarte Knoten ausfallen. Fillt
z.B. in der Konfiguration von Abb. 6.9 (oben) Rechner R, aus, dann bleiben auch nach
Ausfall von Ry alle Daten erreichbar. Auch hier werden die Kopien P/ im Normalbetrieb
nicht zur Lastbalancierung eingesetzt, sondern nur im Fehlerfall genutzt.

Nach Ausfall eines Rechners mit Partition P; ist es mit dieser Datenverteilung not-
wendig, dass der logisch ndchste Rechner R; sidmtliche P;-Zugriffe auf der Kopie P/

Abb. 6.9 Datenverteilung | [ [ |
mit verketteter Replikation
(G=D =4

R1 R2 R3 R4
P1 1/3P3 | | 2/3 P4
1/3 P4’ P1’ P2’ 2/3 P3’

! Bei fortlaufender Nummerierung der Knoten gilt j = (i mod G) + 1.
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bearbeitet. Damit dadurch nicht eine dhnlich schlechte Lastbalancierung wie bei Spie-
gelplatten verursacht wird, sieht der Ansatz der verketteten Replikation vor, dass die
Lesezugriffe auf den sonstigen Partitionen so unter den verbleibenden Rechnern der Grup-
pe umverteilt werden, dass sich eine in etwa gleichméBige Belastung aller Rechner ergibt.

Die prinzipielle Vorgehensweise dazu ist in Abb. 6.9 (unten) veranschaulicht. Damit
nach dem Ausfall von Rechner R, eine gleichmiflige Auslastung der verbleibenden drei
Rechner erreicht wird, darf die Zugriffshiaufigkeit jedes Rechners nur um etwa ein Drittel
steigen. Da Rechner Rj bereits samtliche Zugriffe auf der Kopie von P, P;, auszufiihren
hat, sind nun die Zugriffe auf P; und ggf. weiterer Partitionen so umzuverteilen, dass nur
noch ein Drittel der P3-Zugriffe durch R3 zu erledigen ist. Wie in der Abbildung angege-
ben, wird eine insgesamt gleichméfBige Lastbalancierung erreicht, indem zwei Drittel der
P3-Zugriffe durch R4 bearbeitet werden und R; ein Drittel der Zugriffe auf P, tibernimmt.
Diese Anderungen der Zugriffsverteilung erfordern keine Umverteilung der Daten, son-
dern lediglich eine Anpassung der Verteilungsinformation. So ist in Abb. 6.9 (unten) die
Partition P; weiterhin vollstindig an den Knoten R3; und R4 gespeichert, und beide Kopi-
en werden bei jeder Anderung aktualisiert. Die Objekte von P; werden jedoch intern zwei
Sub-Partitionen zugeordnet, die ein bzw. zwei Drittel von P; umfassen. Lesezugriffe auf
Objekte der ersten Sub-Partition werden damit von Rj3, die auf der zweiten Sub-Partition
von R, bearbeitet.

6.5 Datenverteilung fiir Shared Everything und Shared Disk

Fiir Shared Everything und Shared Disk bezieht sich die Festlegung der Datenverteilung
lediglich auf die Externspeicher bzw. Platten, nicht jedoch auf die einzelnen Prozesso-
ren. Dies ermoglicht gegeniiber Shared Nothing wesentlich groere Freiheitsgrade fiir die
Datenallokation und parallele Anfrageverarbeitung, insbesondere beziiglich Verteil- und
Parallelitdtsgrad. Zudem konnen Indexdaten unterschiedlich zu Relationen verteilt wer-
den. Im Folgenden diskutieren wir zunéchst die erhohte Flexibilitit beziiglich Verteil-
und Parallelitdtsgrad. Danach diskutieren wir die in der Praxis eingesetzten Ansitze zur
Fragmentierung und Indexallokation in SE/SD-Systemen und schlieen mit einer kurzen
Diskussion von Replikationsansitzen.

6.5.1 Verteil- und Parallelitatsgrad

Der Verteilgrad einer Relation bestimmt fiir Shared Disk und Shared Everything nicht in
dem Maf3e wie fiir Shared Nothing den Overhead zur Parallelisierung, da alle Prozessoren
auf die Daten aller Platten zugreifen konnen. Somit ist auch die Verteilung einer groflen
Relation iiber alle Platten problemlos vertretbar, um ein Maximum an E/A-Parallelitit
zu unterstiitzen. Damit konnen Relationenscans, unabhéngig von der verwendeten Frag-
mentierungsstrategie, optimal parallelisiert werden. Dennoch besteht die Moglichkeit, die
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Anzahl von Prozessoren (den Parallelititsgrad) p sowohl fiir Relationenscans als auch
andere Anfragen dynamisch zu wihlen, z. B. um alle Prozessoren zur Lastbalancierung
optimal auszulasten.

Bei der Festlegung des Parallelititsgrads einer Anfrage sollte beachtet werden, dass
parallele Teiloperationen auf unterschiedlichen Platten gespeicherte Fragmente einer Re-
lation bearbeiten, um eine gegenseitige Behinderung auf den Platten auszuschlieBen. Dies
kann bei einem Verteilgrad D erreicht werden, wenn der Parallelititsgrad p ein ganzzah-
liger Teiler von D ist, sodass gilt:

pxk=D.

Dabei gibt k dann die Anzahl der Platten (Partitionen) an, die pro Teilanfrage zu be-
arbeiten ist. So konnte fiir eine iiber 100 Platten verteilte Relation ein Relationscan von
p = 1,2,4,5,10, 20, 25,50 oder 100 Teilanfragen parallel bearbeitet werden, wihrend
bei Shared Nothing der Parallelitdtsgrad i. Allg. durch den Verteilgrad (100) bestimmt ist.

Die Wahl eines hohen Verteilgrades geht bei Shared Everything und Shared Disk auch
nicht zulasten selektiver Anfragen, die etwa nur eine Seite betreffen. Denn sofern ein In-
dex zur Bestimmung der relevanten Seite genutzt werden kann, lédsst sich die Bearbeitung
problemlos auf einen Prozessor sowie eine Platte beschrinken. Generell ist es bei diesen
Architekturen moglich, eine Anfrage auf eine Teilmenge von Prozessoren einzugrenzen,
um sowohl eine Parallelverarbeitung als auch eine Begrenzung des Kommunikations-
aufwands zu erreichen. Trotz dieser Flexibilitét ist auch fiir Shared Disk und Shared
Everything der Einsatz einer Fragmentierung sinnvoll, um fiir Anfragen auf den Frag-
mentierungsattributen die zu verarbeitende Datenmenge einzugrenzen und die Anfragen
zu parallelisieren.

6.5.2 Fragmentierung

Fiir Shared Disk und Shared Everything konnen praktisch alle in Abschn. 6.2 vorgestellten
horizontalen Fragmentierungsvarianten genutzt werden, insbesondere die Basisverfahren
und ihre Kombinationen sowie mehrdimensionale Fragmentierungen. Zusétzlich ist ei-
ne Kombination mit vertikaler Fragmentierung moglich. Damit lassen sich vielzihlige
Optimierungen zum ,,Fragment Pruning® und eine parallele Verarbeitung verschiedener
Fragmente auf verschiedenen Prozessoren nutzen.

Schon in Shared-Everything-Systemen wird fast durchweg eine Bereichsfragmentie-
rung unterstiitzt. Neben den bekannten Vorteilen hinsichtlich der Performanceverbesse-
rung sind hierfiir auch administrative Vorteile maigeblich [25, 14]. Denn durch die Zer-
legung in mehrere Teiltabellen lassen sich Aufgaben wie Reorganisation oder Backup fiir
grof3e Tabellen einfacher und mit weniger Einschridnkungen fiir den Normalbetrieb bewil-
tigen. Zudem wird es einfacher, édltere Daten auszulagern und neue Daten hinzuzufiigen
(Rollout/Rollin), wenn diese jeweils einer eigenen Partition zugeordnet sind (z. B. durch
eine Bereichsfragmentierung auf der Zeitdimension).
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Die rechnerlokalen Fragmentierungsmoglichkeiten in Shared-Nothing-DBS konnen
natiirlich auch fiir Shared-Everything-Konfigurationen der jeweiligen DBS genutzt
werden, fiir DB2 z.B. das mehrdimensionale Clustering in Verbindung mit einer Be-
reichsfragmentierung. Shared-Disk-DBS wie Oracle unterstiitzen neben der Bereichs-
fragmentierung auch Hash- und Listenfragmentierungen sowie deren Kombinationen.
Zudem konnen iiber eine sogenannte Referenzpartitionierung fiir Fremdschliissel in sehr
einfacher Weise abhingige horizontale Fragmentierungen definiert werden [9]. Fiir die
relationalen DBS Oracle, SQL-Server und DB2 gibt es Tools zur Generierung von Frag-
mentierungsvorschldgen [14]. Der auf Basis von SQL-Servern entwickelte Ansatz in [1]
beriicksichtigt hierzu neben horizontalen auch vertikale Fragmentierungsoptionen.

6.5.3 Indexallokation

Die Indexorganisation ist fiir Shared Disk und Shared Everything wesentlich flexibler
moglich als fiir Shared Nothing, wo ein Index in der Regel wie die Daten einer Relati-
on zerlegt wird und ein lokaler Teilindex fiir die Daten eines Knotens Verwendung findet.
Eine Option fiir Shared Disk und Shared Everything ist, einen Index wie fiir zentrali-
sierte DBS unpartitioniert zu lassen (,,globaler Index*), da er dann dennoch von allen
Prozessoren und DBS-Prozessen genutzt werden kann. Alternativ kann der Index zur Un-
terstlitzung von Parallelitdt partitioniert werden, wobei hierzu mehr Moglichkeiten als fiir
Shared Nothing bestehen und ein partitionierter Index gegeniiber der zugrunde liegenden
Relation auch unterschiedlich breit zerlegt werden kann. Ein partitionierter (oder lokaler)
Index kann dabei — dhnlich wie fiir Shared Nothing — auf dem Verteilattribut der Relati-
on zerlegt werden oder aber auf einem anderen Attribut, insbesondere dem Indexattribut.
Damit lasst sich fiir ein groleres Spektrum an indexunterstiitzten Anfragen eine Parallel-
verarbeitung nutzen. Die Teilindizes einer partitionierten Indexstruktur sind oft weniger
hoch als ein globaler Index, sodass die Indexzugriffe weniger Seitenzugriffe verursachen.

6.5.4 Replikation

Die in Abschn. 6.4 diskutierten Replikationsformen Spiegelplatten/Disk-Arrays, verstreu-
te und verkettete Replikation kénnen auch fiir Shared Everything und Shared Disk zur
schnellen Behandlung von Plattenfehlern genutzt werden. Die Replikation kann dabei fiir
logische Objekte (Dateien, Sitze) oder auf physischer Ebene (Segmente, Seiten) auB3erhalb
des DBS realisiert werden. Bei physischer Verwaltung der Kopien durch die Plattenkon-
troller kdnnten auch bei verstreuter bzw. verketteter Replikation die Kopien einfach zur
Lastbalancierung im Normalbetrieb genutzt werden. Auflerdem kénnen Replikate automa-
tisch durch die Plattenkontroller aktualisiert werden und erfordern nicht die Involvierung
der Verarbeitungsrechner wie fiir Shared Nothing.
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6.6 Datenallokation in NoSQL-Systemen

NoSQL-Systeme wie Key Value Stores, erweiterte Record Stores und Dokumentensto-
res streben eine sehr hohe Skalierbarkeit der Datenverarbeitung auf Basis einer Shared-
Nothing-Architektur mit sehr vielen Standardrechnerknoten an. Hierzu wird vorrangig
eine horizontale Fragmentierung und Partitionierung der Daten genutzt, die im NoSQL-
Kontext meist als Sharding bezeichnet wird. Zusitzlich werden die Datenfragmente meist
repliziert gespeichert, um eine sehr hohe Verfiigbarkeit gegeniiber Fehlern wie Knoten-
ausfillen zu gewihrleisten. Teilweise dient die Replikation auch zur Verbesserung der
Skalierbarkeit im Normalbetrieb, indem Lesezugriffe auf mehreren Replikaten bearbeitet
werden.

Zur Datenallokation in NoSQL-Systemen werden vorrangig Hash-Fragmentierungen,
insbesondere in den meisten Key Value Stores, sowie teilweise Bereichsfragmentierun-
gen (u.a. in Google BigTable, HBase sowie dem Dokumentenstore MongoDB) genutzt.
In Key Value Stores erfolgen Lese- und Schreibzugriffe auf die einzelnen Objekte bzw.
Sitze iiber den eindeutigen Schliissel. Durch eine horizontale Fragmentierung der Daten
auf diesem Key-Attribut, etwa iiber eine Hash-Funktion, ldsst sich dann in sehr einfacher
Weise eine Partitionierung der Daten auf beliebig viele Knoten erreichen und jeder Zugriff
auf den zustidndigen Knoten beschrinken. Somit wird fiir sémtliche key-basierten Opera-
tionen eine hervorragende Skalierbarkeit und Inter-Operationsparallelitit unterstiitzt. Im
Vergleich zu Parallelen DBS ist diese einfache Vorgehensweise fiir die Skalierbarkeit von
Key Value Stores ausreichend, da keine Intra-Operationsparallelitiit zu unterstiitzen ist und
fast alle Datenzugriffe tiber den zur Verteilung genutzten Key erfolgen.

Im Folgenden diskutieren wir als verbreitete Variante einer hash-artigen Datenparti-
tionierung den Einsatz eines sogenannten ,,Consistent Hashing**-Ansatzes, der Datenum-
verteilungen bei wechselnder Knotenzahl effektiv unterstiitzt. Danach besprechen wir
die im Dokumentenstore MongoDB eingesetzte automatische Datenallokation (,,Auto-
Sharding*) auf Basis einer Bereichsfragmentierung.

6.6.1 Consistent Hashing

Ein fiir die Shared-Nothing-Architektur inhédrentes Problem liegt in der Notwendigkeit,
die Knotenzuordnung der vorhandenen Daten anzupassen, wenn die Menge der Verarbei-
tungsknoten sich dndert. Dies betrifft sowohl die Herausnahme als auch die Hinzunahme
von Knoten im System. Eine komplette Neuverteilung der Daten wire in solchen Fillen
extrem zeitaufwendig und wiirde die gesamte Datenverarbeitung massiv beeintridchtigen.
Gefordert sind daher Datenpartitionierungen, die Anderungen in der Knotenzahl mit ei-
nem Minimum an Datenumverteilungen bewiltigen kdnnen.

Ein solcher Ansatz ist das sogenannte Consistent Hashing, der u.a. zur Implemen-
tierung verteilter Hash-Tabellen in Peer-to-Peer-Systemen entwickelt wurde [22] und in
mehreren NoSQL-Systemen genutzt wird, darunter in den Key Value Stores Dynamo,
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Abb. 6.10 Datenverteilung mit Consistent Hashing, a Consistent Hashing mit drei Knoten, b Nut-
zung von virtuellen Knoten

Cassandra, Voldemort und Redis. Hierbei werden sowohl die Knoten-IDs als auch die Ob-
jektschliissel tiber dieselbe Hash-Funktion in einen Wertebereich, z. B. von 0 bis 2" — 1,
abgebildet, der als logischer Ring organisiert wird. Die Datenallokation ist dadurch ein-
deutig geregelt, dass ein Objekt mit Schliisselwert x dem Knoten zugeordnet wird, dessen
tiber die Hash-Funktion bestimmte Ringposition /(x) als Néchstes (im Uhrzeigersinn)
h(x) folgt oder diesem Wert entspricht. Bei replizierter Speicherung auf k& Knoten, die
hier nicht weiter vertieft werden soll, erfolgt noch eine eindeutige Zuordnung zu k — 1
weiteren Knoten, z. B. die auf den ersten Knoten unmittelbar folgenden. Im Beispiel von
Abb. 6.10a sind drei Knoten A, B und C durch die Hash-Funktion den gezeigten Positio-
nen (fiir m = 4) zugeordnet worden. Knoten B ist damit fiir die Speicherung aller Objekte
zustindig, deren Hash-Position zwischen 9 und 13 liegt.

Der Hauptvorteil dieses einfachen Ansatzes liegt darin, dass Anderungen in der Kno-
tenzahl nur die Datenobjekte eines Knotens betreffen, wihrend bei einer einfachen Hash-
Zuordnung die Neuzuordnung fast aller Objekte notwendig werden kann (s. Ubungsauf-
gabe 6.8). Soll etwa Knoten B aus dem System entfernt werden, sind nur die Objekte aus
seiner Zustindigkeit dem in der Ringreihenfolge nachfolgenden Knoten A zuzuordnen.
Fiir die zuvor bereits zugeordneten Objekte der verbleibenden Knoten (4 und C) erge-
ben sich keine Anderungen. Ahnlich verhilt es sich bei dem in der Praxis wahrscheinlich
hiufigeren Szenario, einen zusétzlichen Knoten im System aufzunehmen. In diesem Fall
erfolgt die Ubernahme von Datenobjekten nur von einem der vorher existierenden Knoten;
eine Datenumverteilung zwischen bereits existierenden Knoten wird vollstindig vermie-
den. Wird im Szenario von Abb. 6.10a ein Knoten D mit Hash-Position 10 eingefiigt, ist
hiervon nur Knoten B betroffen. Dessen Zustindigkeitsbereich reduziert sich auf Objekte
im Intervall von 11 bis 13, wihrend der neue Knoten D die Objekte im Bereich 9 bis 10
tibernimmt. Fiir die Knoten A und C bleibt die Datenzuordnung stabil.
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Zur Lastbalancierung ist es wichtig, dass die Hash-Funktion zu einer méglichst gleich-
maiBigen Verteilung der Objekte und Objektzugriffe zwischen den Knoten fiihrt. Bei einer
Anderung der Knotenzahl wird zwar der Umverteilungsaufwand minimiert, jedoch kann
es insbesondere bei kleinerer Knotenzahl (wie das Beispiel verdeutlicht) zu ungiinstige-
rer Lastbalancierung kommen. Denn bei Wegnahme eines Knotens K ergibt sich fiir den
Nachbarknoten eine Ubernahme aller Objekte von K und damit eine potenzielle Verdop-
pelung der Last, verbunden mit einer entsprechenden Uberlastgefahr. Bei Hinzunahme
eines Knotens erfolgt dagegen eine einseitige Entlastung nur eines Knotens.

Eine Verbesserung der Lastbalancierung und damit des Leistungsverhaltens lédsst sich
durch die Einfiihrung virtueller Knoten erreichen, wobei jedem physischen Knoten die
Daten mehrerer virtueller Knoten zugeordnet werden. Dieser Ansatz wird z. B. in Amazon
Dynamo verfolgt [7]. Im Szenario von Abb. 6.10b wurden so jedem der drei physischen
zwei virtuelle Knoten zugeordnet, sodass insgesamt sechs virtuelle Knoten vorliegen. So-
mit ist Knoten B aufgrund der beiden virtuellen Knoten B1 und B2 fiir die Hash-Bereiche
4-5 und 12-13 zustidndig. Eine Wegnahme von Knoten B belastet nunmehr nicht nur einen
Knoten zusitzlich, sondern die Objekte verteilen sich gleichméBig auf die beiden verblei-
benden physischen Knoten, wodurch sich die Lastbalancierung gegeniiber dem Ansatz
ohne virtuelle Knoten deutlich verbessert (Knoten 4 und C sind nunmehr fiir jeweils acht
der 16 Hash-Werte zustindig, wihrend zuvor nach Wegfall von B Knoten A elf und C
flinf Werte zugeordnet waren). Wird ein neuer Knoten hinzugefiigt, konnen ihm mehrere
virtuelle Knoten zugeordnet werden, sodass sich die Umverteilung auf mehrere der vor-
handenen Knoten verteilt, ohne dass absolut mehr Objekte umzuverteilen wéren. Somit
verbessert sich auch in diesem Fall die Lastbalancierung.

6.6.2 Auto-Shardingin MongoDB

In MongoDB besteht die Datenbank aus einer Menge von Dokumentkollektionen, die
wiederum eine Menge geschachtelter JSON-Dokumente umfassen. Es wird kein starres
Schema vorgegeben, wodurch eine hohe Flexibilitit, insbesondere fiir die schnelle Rea-
lisierung von Webanwendungen, unterstiitzt wird. Dokumente konnen iiber unterschied-
lichste Query-Typen ausgewertet werden, u. a. auch Bereichs- und Aggregationsanfragen.
Join-Operationen werden jedoch nicht unterstiitzt, da abhiingige Daten typischerweise in
die Dokumente eingebettet werden (z. B. Nutzerdokumente mit Angaben zu einem Benut-
zer und all seinen Blogeintrigen und Fotos).

Die Datenallokation in Form von Partitionierung und Replikation erfolgt auf Ebene
der Kollektionen [3]. Zur Fragmentierung ist ein einfacher oder aus mehreren Attribu-
ten zusammengesetzter Shard-Key als Verteilattribut manuell festzulegen. Der Shard-Key
muss fiir jedes Dokument der Kollektion definiert sein. Die Aufteilung der Dokumente in
die als Chunks bezeichneten Fragmente erfolgt automatisch, unter Beachtung einer ma-
ximalen Chunk-Grofle (Default: 64 MB). Ein Knoten kann dabei mehrere Chunks einer
Kollektion verwalten.
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Abbildung 6.11 verdeutlicht die Systemarchitektur beim Einsatz von Sharding. Die
Chunks eines Knotens bilden einen Shard, wobei die Chunks zur Verbesserung der
Verfiigbarkeit und Leseperformanz im Rahmen eines sogenannten Replica Sets repli-
ziert werden konnen, z. B. wie gezeigt in zwei zusitzlichen Kopien auf jeweils eigenen
(MongoD-)Servern. Die Metadaten zur Datenverteilung werden von Konfigurations-
(Config-)Servern verwaltet. Die MongoS-Server dienen zur Anfragekoordinierung,
insbesondere zum Routing von Anfragen an die relevanten MongoD-Server auf Basis
der Verteilungsinformationen der Config-Server. Anfragen auf dem Shard-Key konnen
dabei meist auf einem Shard-Knoten bearbeitet werden, wihrend andere Anfragen per
Broadcast an alle Shards verteilt werden.

Zur Aufteilung des Datenbestands einer Kollektion in Chunks wird zunichst von einem
Chunk mit unendlichem Wertebereich (—oo, c0) ausgegangen. Ubersteigt die Chunk-
GroBe das eingestellte Maximum, erfolgt eine Aufteilung (Split) in zwei disjunkte Wer-
tebereiche, sodass zwei Chunks halber Grofie entstehen. Dieses Splitting erfolgt zunéchst
auf Metadatenebene, ohne dass die Daten physisch migriert werden. Der Splitprozess wird
rekursiv solange fortgesetzt, bis alle Chunks die Maximalgrofe unterschreiten.

Nach der initialen Speicherung der Chunks auf den einzelnen Shards wird auch der dy-
namischen Verinderung von Kollektionen durch automatisches Splitten und Migrieren von
Chunks Rechnung getragen. Wird durch die Einfiigung von Dokumenten in einem Werte-
intervall die maximale Grofe eines Chunks iiberschritten, erfolgt ein Split in zwei Chunks
halber Grofle. Zudem wird zur Lastbalancierung iiberwacht, dass jeder Shard in etwa gleich
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viele Chunks einer Kollektion verwaltet. Bei Abweichungen iiber einem Schwellwert er-
folgt durch einen Balancer-Prozess eine asynchron durchgefiihrte Migration von Chunks
vom Knoten mit den meisten zu dem Knoten mit den wenigsten Chunks. Bis zur vollstdn-
digen Migration erfolgen die Chunk-Zugriffe weiterhin am urspriinglichen Knoten.

Die splitbasierte Erstellung und Anpassung von Fragmenten ermdglicht eine automa-
tisierte Losung der schwierigen Bestimmung einer Bereichsfragmentierung. Zudem wird
durch die Balancierung der Chunk-Verteilung eine gute Lastbalancierung unterstiitzt, so-
lange fiir die einzelnen Chunks eine dhnliche Zugriffshaufigkeit vorliegt.

Ubungsaufgaben

Ubung 6.1 (Bestimmung des Verteilgrades)

Fiir eine Relation von 10 Mio. Tupeln soll der Verteilgrad fiir ein Shared-Nothing-System
mit 100 Knoten bestimmt werden. Es sollen im Wesentlichen zwei Typen von Operatio-
nen auf der Relation ausgefiihrt werden: Relationenscans (30 % der Operationen) sowie
Indexscans mit einer mittleren Selektivitit von 1 %. Bestimmen Sie den ,,optimalen‘ Ver-
teilgrad fiir die Relation, wenn gilta = 50 ms, b = 5ms und ¢ = 0,05 ms (sieche Kap. 6.1
zur Bedeutung von a, b und c).

Ubung 6.2 (Verteilattribut)
Was spricht fiir die Wahl des Primirschliissels als Verteilattribut? Was dagegen?

Ubung 6.3 (Verteilattribute TPC-H)

Angelehnt an das Schema des TPC-H-Benchmarks seien folgende Relationen zu Kun-
den, Bestellungen und Bestellposten in einem Shared-Nothing-DBS unter allen Knoten
aufzuteilen:

CUSTOMER (CUSTKEY, NAME, ADDRESS, NATION)
ORDERS (ORDERKEY, CUSTKEY, ORDERSTATUS, TOTALPRICE)
LINEITEM (ORDERKEY, PART, QUANTITY, PRICE, DISCOUNT).

Primérschliissel sind unterstrichen; iibereinstimmende Attributnamen kennzeich-
nen Fremdschliissel-Primérschliissel-Beziehungen. Die Kardinalitit von ORDERS bzw.
LINEITEM sei 10-mal bzw. 40-mal hoher als von CUSTOMER. Auf diesem DB-Ausschnitt
seien u. a. diese beiden Anfragen auszufiihren:

SELECT PART, SUM(QUANTITY) FROM LINEITEM GROUP BY PART;
SELECT NATION, SUM(PRICE)

FROM CUSTOMER C, ORDERS 0, LINEITEM L

WHERE C.CUSTKEY = 0.CUSTKEY AND 0.ORDERKEY = L.ORDERKEY
GROUP BY NATION;
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Fiir die Relation CUSTOMER soll CUSTKEY als Verteilattribut dienen. Diskutieren Sie,
welche Attribute bzw. Attributkombinationen fiir die beiden anderen Relationen zur hori-
zontalen Fragmentierung sinnvoll sind und warum!

Ubung 6.4 (Mehrstufige Fragmentierung)
Bestimmen Sie fiir die in Abb. 6.6 gezeigte dreistufige Fragmentierung die Anzahl zu
verarbeitender Fragmente (der untersten Stufe) beziiglich folgender Query-Pridikate:

(a) Monat in (’November’, ’Dezember’)
(b) Region = 'Ost’
(c) Region = 'West’ and Monat = ’Februar’

Wie édndern sich die Fragmenthéufigkeiten der drei Anfragen, wenn eine zweidimensiona-
le Clusterung beziiglich Monat und Produktgruppe mit 20 Produktgruppen Verwendung
findet? Den Zugriff auf wie viele Fragmente erfordert in diesem Fall die Anfrage

(d) Produktgruppe = 'Buch’?

Ubung 6.5 (Verstreute Replikation)
Geben Sie analog zu Abb. 6.8 ein Beispiel zur verstreuten Replikation an mit D = 8 und
G = 4 (zwei Gruppen mit je 4 Rechnern).

Ubung 6.6 (Verkettete Replikation)

Die Daten Dy, D, ... Dy, einer Relation seien wie in Abb. 6.8 iiber vier Knoten verteilt
(G = 4). Wie sieht die Zuordnung der Kopien D] im Falle der verketteten Replikation
aus? Welche Zugriffsverteilung nach Ausfall von Rechner R3 garantiert eine gleichmi-
Bige Lastbalancierung? Geben Sie dazu fiir jedes D; bzw. D] den Rechner an, der die
Zugriffe darauf bearbeitet.

Ubung 6.7 (Sharding auf Anwendungsebene)

Stark frequentierte Websites mit zahlreichen Nutzern, z. B. zur Verwaltung von Multime-
diadaten wie Fotos oder Videos sowie von sozialen Netzwerken, verlassen sich oft nicht
auf die Skalierbarkeit eines Datenmanagementsystems, sondern implementieren einen ei-
genen Sharding-Ansatz ihrer Daten, z. B. auf Basis eines kostenfrei nutzbaren DBS wie
MySQL. Typischerweise werden dabei zahlreiche MySQL-Server mit derselben Daten-
bankdefinition verwendet, wobei jeder Knoten nur eine auf Anwendungsebene definierte
Partition der Daten verwaltet, z. B. die Daten fiir eine bestimmte Menge von Nutzern.
Beim Zugriff auf die Daten muss dann entweder in der Anwendung oder durch ein auf3er-
halb des DBS angesiedeltes Verteilmodul (Proxy) ermittelt werden, an welchen MySQL-
Knoten der Aufruf fiir die benédtigten Daten zu schicken ist. Wie ist eine solche Sharding-
Losung im Hinblick auf folgende Kriterien zu beurteilen?
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Performance

Unterstiitzung knoteniibergreifender Operationen, z. B. Joins
Erweiterbarkeit um zusétzliche Knoten

Behandlung von Knotenausfillen

Ubung 6.8 (Consistent Hashing)

In einem Key Value Store mit fiinf Knoten K bis K5 sollen 1000 Objekte mit Key-Werten
1 bis 1000 abgespeichert werden. Der Speicherknoten eines Objekts mit Key k soll ei-
nerseits mit der einfachen Hash-Funktion g(k) = (k modulo 5) + 1 bestimmt werden.
Alternativ soll Consistent Hashing (i = 7) genutzt werden, wobei die Ringposition eines
Objekts durch die Hash-Funktion i (k) = (k modulo 128) bestimmt wird. Dabei seien die
Knoten K bis K5 den Positionen 25, 50, 75, 100 und 125 zugeordnet.

(a) Bestimmen Sie fiir beide Ansitze die Knotenzuordnung der Objekte.

(b) Bestimmen Sie fiir beide Ansitze die geidnderte Datenallokation nach Wegnahme von
Knoten K. Fiir das einfache Verfahren soll dazu fiir die vier verbleibenden Knoten
die neue Hash-Funktion g’(k) = (k modulo 4) + 1 Anwendung finden. Vergleichen
Sie den Umverteilungsaufwand und die resultierende Lastbalancierung.

Ubung 6.9 (Shard-Key in MongoDB)
Eine Datenbank im Dokumentenstore MongoDB habe eine Kollektion Posts zur Speiche-
rung von Blogeintrigen, darunter das folgende Beispieldokument:

{ ’'_id’: ObjectId(’'52382dcd47c3947b08800a07"),
"author’ : ObjectId(’'52382bf747c3947b08800a05"),

"date’ : ISODate(’'2014-09-17T10: 24: 13.315Z’),
"title’ : 'A MongoDB blog entry’,
"body’ : ’'The main content’,

"tags’ : [ 'MongoDB’, ’'blog’ 1,
"comments’ : [

{ ’author’ : 'Hans’,

"email’ : ‘'hans@gmail.com’,

"text’ : 'A comment’ },

{ ‘’author’ : 'Maria’,

"text’ : ’'Another comment’ } ]
}

Jeder Beitrag hat eine automatisch aus dem Generierungszeitpunkt abgeleitete Objekt-
ID, wird von einem Autor verfasst und kann neben dem Erstellungsdatum, Titel und Inhalt
mehrere Tags und Kommentare aufweisen. Angaben zu Autoren werden in einer eige-
nen Kollektion verwaltet, auf die iiber die Objekt-ID verwiesen wird. Diskutieren Sie fiir
die vorkommenden Attribute der Kollektion, inwieweit sie als Shard-Key fiir die verteilte
Speicherung und Anfragebearbeitung geeignet sind.
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Anfrageverarbeitung

Die Moglichkeit der Ausfiihrung von Operationen auf Daten und die Kombination von
Operationen in Anfragen sind zwei der zentralen Funktionen von Datenbanksystemen.
Hierbei besteht die Aufgabe, die in einer deklarativen Anfragesprache wie SQL formu-
lierten Anfragen in konkrete interne Zugriffs- und Berechnungsalgorithmen umzusetzen
und dabei aus einer Menge moglicher Auswertestrategien die beste Strategie zu wihlen.
Fiir den verteilten und parallelen Fall bedeutet dies zusitzlich noch, auf Daten anderer
Knoten zuzugreifen oder die Berechnung auf mehrere Prozessoren zu verteilen.

Daher wollen wir zunichst in Kap. 7 die Grundlagen der Anfrageverarbeitung in Da-
tenbanksystemen behandeln, bevor wir in den folgenden Kapiteln auf spezifische Aspekte
verteilter und paralleler Systeme eingehen.



Grundlagen der Anfrageverarbeitung

Fiir ein Verstindnis der Verarbeitung von Anfragen in einem Datenbanksystem ist es
zundchst notwendig, sich den gesamten Ablauf vom Eintreffen einer Anfrage iiber die
Planung und Optimierung der Anfrage bis hin zur Bereitstellung der Ergebnisdaten zu
verdeutlichen. Darauf aufbauend wollen wir in den weiteren Abschnitten dieses Kapitels
die Realisierung konkreter Anfrageoperatoren sowie Aspekte der Optimierung vorstellen.

Die in diesem Kapitel beschriebenen Techniken zur Anfrageiibersetzung und -optimie-
rung sind Standardstoff in Lehrbiichern zur Datenbankimplementierung und konnen etwa
in [5, 9, 7, 1] ausfiihrlicher nachgelesen werden.

7.1 Phasen der Anfrageverarbeitung

Eine Datenbankanfrage, die etwa in SQL formuliert wurde, durchlduft zur Verarbeitung
mehrere Phasen, die sich grob in Ubersetzung/Planung sowie Ausfiihrung unterteilen las-
sen. In Abb. 7.1 sind die wesentlichen Phasen dargestellt.

Der erste Schritt besteht in einer syntaktischen Analyse des Anfragetextes und dem damit
verbundenen Aufbau eines Parse-Baums. Hierbei wird zum Ersten gepriift, ob die Anfrage
syntaktisch korrekt ist, und zum Zweiten, ob die referenzierten Objekte (Tabellen) iiber-
haupt existieren, ob die Spalten darauf definiert sind und ob der Anfragende die notwen-
digen Berechtigungen fiir den Zugriff besitzt. Aus dem Parse-Baum wird anschlieend ein
noch unoptimierter Anfrageplan erstellt, wobei Zugriffe auf Sichten durch Einsetzen der je-
weiligen Sichtdefinitionen ersetzt (Sichtexpansion) werden. Als Ergebnis entsteht ein Plan
in Form eines Ausdrucks der Anfragealgebra — fiir SQL-Anfragen also einer Relationenal-
gebra, die um Operatoren wie Sortierung, Gruppierung u. A. erweitert ist.

Im zweiten Schritt wird dieser Algebraausdruck fiir die weitere Verarbeitung verein-
facht und dazu in ein kanonisches Format transformiert. Dies erfolgt zum einen auf Ebene
der Bedingungen und Ausdriicke, z. B. in den WHERE- und SELECT-Klauseln, indem Nor-
malformen durch Anwendung logischer Aquivalenzbeziehungen gebildet und redundante
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Abb.7.1 Phasen der Anfrageverarbeitung nach [9]

Teilausdriicke entfernt werden. Zum anderen werden geschachtelte Anfragen (Unteran-
fragen im WHERE-Teil) durch Entschachtelung [8] vereinfacht. Ein Beispiel hierfiir ist die
Transformation einer geschachtelten Anfrage mit einem IN-Pridikat in eine Verbundan-
frage.

Der dritte Schritt ist die eigentliche Optimierung, die in drei Phasen unterteilt werden
kann. Zunichst wird der Anfrageplan im Rahmen der sogenannten algebraischen Optimie-
rung (oder auch ,,Rewriting*) unter Anwendung von Algebraiquivalenzregeln umgeformt,
ohne dabei jedoch bereits konkrete Speicherungsformen der Relationen oder Berech-
nungsalgorithmen zu beriicksichtigen. Stattdessen werden diese Regeln als Heuristiken
angewendet, beispielsweise das ,,Hineinziehen® von Selektionen in einen Verbundterm
durch Ausnutzung der Kommutativitt:

(R > Ry)) = or(R)) < R, .

In der zweiten Phase der physischen Optimierung werden die logischen Operatoren des
Anfrageausdrucks durch konkrete Berechnungsalgorithmen ersetzt (siche Abschn. 7.2).
Durch die moglichen Transformationen der algebraischen Optimierung sowie die ver-
schiedenen Berechnungsalgorithmen ergeben sich typischerweise mehrere (teilweise so-
gar sehr viele) dquivalente Anfragepldne, die alle das gleiche Anfrageergebnis liefern
wiirden. Aufgabe der dritten Phase ist es daher, aus dieser Menge den besten Plan aus-
zuwdhlen. Hierzu wird ein Kostenmodell benétigt, das wir in Abschn. 7.3 vorstellen.

Alle diese Schritte werden zur Ubersetzungszeit einer Anfrage ausgefiihrt und liefern
als Ergebnis einen optimierten Ausfiihrungsplan.
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Bei interaktiven Anfragen schlieBen sich direkt die weiteren Schritte der Code-
Erzeugung und schlieBlich Ausfiihrung an. Bei vorkompilierten Anfragen (z.B. fiir
sogenannte ,,prepared statements*) kann auch der optimierte Plan gespeichert und spiter
wiederholt ohne Neuoptimierung ausgefiihrt werden. Fiir diesen Fall wird der Schritt
der Planparametrisierung bendétigt, um Platzhalter in Anfragen durch konkrete Werte zu
ersetzen.

Im Schritt der Codeerzeugung wird aus dem Ausfiihrungsplan eine auswertbare Re-
préisentation der Anfrage erzeugt. Dies kann je nach System eine einfache Graphreprisen-
tation aus Planoperatoren (siehe Abschn. 7.2), Zwischencode fiir eine abstrakte virtuelle
Maschine oder auch direkt ausfiihrbarer Code fiir die jeweilige Plattform sein.

Im letzten Schritt wird der Plan dann ausgefiihrt und das Ergebnis an den Anfragenden
geschickt.

7.2 Planoperatoren

In jedem Anfrageprozessor sind zur Auswertung der einzelnen Algebraoperatoren ent-
sprechende Implementierungen von Berechnungsalgorithmen (im Weiteren als ,,Planope-
ratoren® bezeichnet) hinterlegt, die wihrend der physischen Optimierung eingesetzt wer-
den [2]. Neben Implementierungen fiir die eigentlichen Algebraoperatoren zidhlen dazu
auch eine Reihe weiterer unterstiitzender Operatoren wie Scans und Sortierung sowie
Operatoren fiir den Zugriff auf Datensitze iiber ihre Adresse.

7.2.1 Scan

Scans dienen zum Durchlaufen einer Relation (Relationen- oder Table-Scan) oder einer
Indexstruktur (Indexscan) und damit zum Zugriff auf die Basisdaten. Scans bilden die
Blitter in einem Anfragebaum. Beim Relationenscan wird die Relation blockweise durch-
laufen (Abb. 7.2a): Die Tupel werden somit in der Reihenfolge ihrer Speicherung auf den
Blocken gelesen. Der Aufwand wird durch die Anzahl der zur Relation R gehdrenden
Blocke by bestimmt.

Im Gegensatz dazu wird beim Indexscan (Abb. 7.2b) eine Indexstruktur (z. B. ein B+-
Baum) zum Navigieren verwendet. Die Tupel werden damit in der Sortierreihenfolge des
indexierten Attributs geliefert. Sofern die Tupel nicht direkt im Index abgelegt sind, son-
dern nur {iber ihre Adresse (ihren Tupelidentifikator) referenziert werden, muss der jewei-
lige Block der Relation mit dem eigentlichen Tupel ebenfalls noch geladen werden. Aller-
dings kann im Gegensatz zum Relationenscan die Schliisselordnung im Index ausgenutzt
werden, um ein bestimmtes Tupel oder einen Tupelbereich zu finden. Somit bietet sich der
Indexscan insbesondere fiir Zugriffe auf einzelne Tupel iiber ein Schliisselattribut sowie fiir
Bereichsanfragen liber dieses Attribut an. Der Aufwand ist daher zum einen durch den Auf-
wand fiir die Suche im Index (d. h. die Baumhohe levy(g(4))) und zum anderen durch die
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Abb. 7.2 a Relationenscan vs. b Indexscan

Anzahl der besuchten Blitter und damit der zu ladenden Blocke der Relation gegeben. Im
Fall eines Primérindexes ist dies 1, anderenfalls muss dies iiber die Anzahl der Tupel pro

Schliisselwert abgeschitzt werden, also etwa durch wllflR (siehe Abschn. 7.3).

7.2.2 Sortieren

Sortieren ist eine der grundlegenden Operationen in Datenbanksystemen, die nicht nur fiir
die Herstellung einer Ordnung der Datensitze, sondern auch fiir die Duplikateliminierung,
die Gruppierung, Mengenoperationen und die Verbundberechnung benétigt wird. Dabei
muss insbesondere mit dem Fall umgegangen werden, dass die zu sortierende Relation
zu grof} fiir den Hauptspeicher ist und somit der Externspeicher einzubeziehen ist. Das
klassische externe Sortierverfahren ist das Sortieren durch Mischen (Merge Sort), das wie
folgt arbeitet:

1. In einem ersten Durchlauf wird die Originalrelation in etwa gleich grofle Stiicke (so-
genannte Runs) geteilt, die im Hauptspeicher sortiert werden konnen. Fiir die Haupt-
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speichersortierung konnen die bekannten Sortieralgorithmen wie Quicksort genutzt
werden.

2. In Abhéngigkeit von der Anzahl der Partitionen werden nun Mischldufe durchgefiihrt,
wobei jede Mischoperation jeweils zwei (oder mehr) Zwischenergebnisse mischt. Die
Blocke der beiden beteiligten Zwischenrelationen werden hierzu iterativ in den Haupt-
speicher geladen. Da beide Zwischenrelationen sortiert vorliegen, muss jeder Block
genau einmal gelesen werden, um das Mischen durchzufiihren.

Das initiale Sortieren liest jeden Block einmal und schreibt dieselbe Anzahl zuriick
auf die Partitionen. Bei Kombination von jeweils zwei Zwischenergebnissen mischen
n Mischldufe insgesamt 2" Partitionen. Bei einer Relationengréfie von b Blocken und
einem Faktor von mem fiir die Gro8e der initial im Hauptspeicher zu sortierenden
Blocksequenzen kdnnen wir den Aufwand an Hintergrundspeicherzugriffen wie folgt
bestimmen: Initial wird in mindestens mbm Partitionen aufgeteilt. Notwendig sind so-

o ()]

Mischldufe. Jeder Mischlauf liest alle Blocke genau einmal und schreibt sie wieder.
Insgesamt erhalten wir die folgende Anzahl von Blockzugriffen:

oo+ )]

Das Merge-Sort-Verfahren zeigt somit, dass auch externes Sortieren mit einem Auf-
wand in der GroBenordnung von O(n log n) moglich ist.

Da in einem Mischschritt pro zu mischender Teilrelation nur jeweils ein Block in den
Hauptspeicher geladen werden muss, konnen wir natiirlich mehr als zwei Teilrelationen
auf einmal mischen. Tatsichlich kénnen wir sogar mem — 1 auf einmal mischen, da mem
ja die GroBe des uns im Hauptspeicher zur Verfiigung stehenden Bereichs ist. Allerdings
sollte die Anzahl der Runs nicht zu grofl werden, da sonst beim Einlesen wihrend der
Mischphase die Externspeicherzugriffe zu wahlfreien Zugriffen degenerieren.

Die Leistungsfihigkeit eines externen Sortierverfahrens wird durch mehrere Faktoren
beeinflusst [4]:

e beim internen Sortierschritt im Wesentlichen durch den Aufwand fiir den Schliisselver-
gleich sowie fiir das Bewegen oder Kopieren der Daten, was u. a. durch Kompression
der zu vergleichenden Schliissel erreicht werden kann.

e beim externen Sortieren durch den Ein-/Ausgabeaufwand fiir die Externspeicherzugrif-
fe. Dies kann durch Parameter wie Blockgrofle oder Fan-In (Anzahl der gleichzeitig zu
mischenden Runs) beeinflusst werden.
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7.2.3 Verbund

Eine weitere wichtige Klasse von Planoperatoren sind die Verbundoperatoren. Hier lassen
sich grob drei Varianten unterscheiden:

e Nested-Loops-Verbund,
e Merge-Verbund,
e Hash-Verbund.

Der Nested-Loops-Verbund ist die einfachste und gleichzeitig flexibelste Variante der Ver-
bundberechnung, da damit Verbunde mit allen moglichen Verbundbedingungen berechnet
werden konnen. Wie der Name vermuten ldsst, basiert das Prinzip auf zwei geschachtel-
ten Schleifen: In der dulleren Schleife wird die erste Relation durchlaufen, wobei fiir jedes
Tupel in einer inneren Schleife die zweite Relation durchlaufen wird. Fiir jedes Paar von
Tupeln kann so die Verbundbedingung gepriift werden.

Verbesserte Varianten dieser Verbundimplementierung sind der Block-Nested-Loops-
Verbund und der Index-Nested-Loops-Verbund. Beim Block-Nested-Loops-Verbund wird
statt iiber die Tupel zunichst {iber die Blocke der Relation iteriert, da Blockzugriffe die
wesentlichen Ausfiihrungskosten ausmachen. Uber die Tupel der in den Hauptspeicher ge-
ladenen Blocke wird dann wiederum mit geschachtelten Schleifen iteriert, sodass hierbei
im Prinzip vier Schleifen verschachtelt sind.

Die Variante des Index-Nested-Loops-Verbunds kann eingesetzt werden, wenn auf ei-
nem Verbundattribut einer der beiden Relationen ein Index definiert ist. In diesem Fall
kann die innere Schleife durch einen Indexzugriff (Indexscan) ersetzt werden.

Beim Merge-Verbund kommt die Technik des Mischens vorsortierter Relationen zum
Einsatz, wie sie auch beim Sortieren durch Mischen (Merge Sort oder externes Sortie-
ren) angewendet wird. Die zu verbindenden Relationen miissen dazu jeweils nach dem
Verbundattribut sortiert sein. Dies kann durch einen entsprechenden Indexscan oder das
explizite Sortieren erreicht werden. Im letzteren Fall wird die Variante auch Sort-Merge-
Verbund genannt. Beim eigentlichen Mischen werden beide Relationen R und S parallel
durchlaufen und die jeweils aktuellen Tupel 7z und 75 miteinander verglichen. Hierbei
sind drei Fille zu behandeln:

(a) Das Tupel tg € R ist kleiner als tg € S beziiglich des Verbundattributs. Es kann in S
also kein passendes Tupel zu 7z geben, sodass zum nichsten Tupel 7z € R gegangen
werden kann.

(b) Das Tupel g € R ist grofler als g € S beziiglich des Verbundattributs. Entsprechend
zu Fall (a) wird hier das néchste Tupel g € S gelesen.

(c) Beide Tupel sind gleich im Verbundattribut. In diesem Fall konnen die Tupel verbun-
den werden, was jedoch alle Nachfolger von 7z und 75 mit den gleichen Verbundattri-
butwerten wie ¢ und ¢g ebenfalls einschlief3t.
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Der Hash-Verbund basiert auf der Idee, dass Tupel mit gleichen Verbundattributwerten in
die gleichen Buckets einer Hash-Tabelle eingeordnet werden. Hierzu lduft die Verbundbe-
rechnung in zwei Phasen ab:

1. Build-Phase: Die kleinere der beiden Relationen (hier als R bezeichnet) wird eingele-
sen und jedes Tupel wird mithilfe einer Hash-Funktion auf dem Verbundattribut in ein
Bucket der Hash-Tabelle eingeordnet.

2. Probe-Phase: Die zweite Relation S wird gelesen. Unter Anwendung der gleichen
Hash-Funktion auf den Tupeln wird das Bucket mit den Verbundkandidaten bestimmt.
Da die Abbildung auf Buckets nicht injektiv ist, muss die Verbundbedingung mit allen
Kandidaten noch explizit gepriift werden. Erst wenn diese erfiillt ist, kann das Ver-
bundpaar gebildet werden.

Diese Variante ist die einfachste Form, die davon ausgeht, dass die kleinere Relation kom-
plett in den Hauptspeicher geladen werden kann. Ist dies nicht der Fall, so kann mit dem
Classic-Hash-Verbund der Uberlauf der Hash-Tabelle durch die Relation R behandelt
werden. Hierbei werden im ersten Schritt nur so viele Tupel verarbeitet, wie in den Haupt-
speicher passen. Nachdem die Probe-Phase wie oben beschrieben abgearbeitet ist, wird die
Hash-Tabelle geleert und die restlichen Tupel der Relation R werden in die Hash-Tabelle
eingeordnet. AnschlieBend muss die Probe-Phase mit der gesamten S-Relation wiederholt
werden. Dieser Prozess wird solange wiederholt, bis die Relation R vollstindig verarbeitet
wurde.

Das wiederholte Lesen der R-Relation wird beim Simple-Hash-Verbund durch ein Be-
grenzen des Bildbereichs der Hash-Funktion vermieden. Hierfiir muss zunéchst der Bild-
bereich abgeschitzt werden, der in den Hauptspeicher passt. In der Build-Phase werden
alle Tupel, die in diesen Bildbereich passen, wie bisher behandelt, alle anderen kommen
in einen Uberlaufbereich. In der Probe-Phase wird in gleicher Weise vorgegangen — auch
hier werden Tupel auBerhalb des Bildbereichs in einen Uberlaufbereich aufgenommen.
Nachdem alle Tupel verarbeitet sind, wird die Hash-Tabelle geleert und anschlieSend kon-
nen die Tupel aus den Uberlaufbereichen in gleicher Weise und ggf. rekursiv verarbeitet
werden.

Die dritte Form von Hash-Verbunden basiert auf einer Partitionierung des Bildbereichs
durch Hash-Funktionen. Auf diese Varianten werden wir in Abschn. 9.3 genauer eingehen.

7.2.4 Pipelining

Fiir eine effiziente Anfrageverarbeitung ist es notwendig, dass die Ergebnisse der Opera-
toren nicht erst zwischengespeichert werden, bevor sie als Eingabe vom nachfolgenden
Operator verarbeitet werden. Ein solches ,,Pipelining” reduziert nicht nur den Speicher-
bedarf fiir Zwischenergebnisse, sondern sorgt auch fiir eine friihere Riickgabe der ersten
Anfrageergebnisse. Zu diesem Zweck sind Anfrageoperatoren meist nach dem Iterator-
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Prinzip oder auch Volcano-Modell (benannt nach dem Volcano Optimizer Generator [3])
implementiert. Hierbei unterstiitzt jeder Operator ein Protokoll aus drei Funktionen:

e open: Uber diese Funktion wird der Operator initialisiert (z. B. eine Hash-Tabelle an-
gelegt) und die notwendigen Eingaben werden geoffnet (ebenfalls durch Aufruf der
open-Funktionen der Eingabeoperatoren).

e next: Durch Aufruf dieser Funktion wird das nichste Ergebnistupel des Operators
geliefert.

e close: Beendet die Verarbeitung, schlieit die Eingaben und gibt ggf. belegte Ressour-
cen frei.

Nach dem Offnen des Operators mit open wird demzufolge so lange next aufgeru-
fen, wie der Operator Tupel produziert. In der next-Funktion eines Operators wird dazu
jeweils die next-Funktion des Eingabeoperators aufgerufen und das gelieferte Tupel ent-
sprechend der Semantik des Operators iiberpriift. Dies wird so lange wiederholt, bis der
Operator selbst ein Ergebnistupel produzieren kann oder keine weiteren Tupel vorliegen.

Allerdings unterstiitzen nicht alle Operatoren ein solches Pipelining. Derartige blockie-
rende Operatoren sind dadurch charakterisiert, dass der Hauptteil der Verarbeitung bereits
in der open-Funktion stattfindet. Typische Vertreter sind sortierbasierte Operatoren wie
das Sortieren der Eingaberelation, die Duplikateliminierung oder auch die sortierbasierte
Gruppierung. Hierbei wird in der open-Funktion zunéchst die gesamte Eingaberelation
gelesen, sortiert und in einer temporiren Datenstruktur abgelegt. Der Aufruf von next
liefert dann nur noch die Tupel aus dieser Datenstruktur.

7.3 Kostenmodelle

Die Basis fiir die Auswahl des besten Ausfiihrungsplans durch den Anfrageoptimierer bil-
det das Kostenmodell. Ziel ist es hierbei, die Ausfiihrungskosten eines Plans abzuschitzen,
ohne die Anfrage tatsidchlich auszufiihren. Ein Kostenmodell fiir die Anfageoptimierung
umfasst:

e Statistiken iiber die GroBen von Relationen (Anzahl der Tupel, Tupelgrée, Anzahl der
belegten Blocke) sowie Wertebereiche und Werteverteilung der Attribute,

e Formeln und Abschidtzungen zur Berechnung der GréBe von Zwischenergebnissen
(Kardinalitit) der einzelnen Operatoren einer Anfrage,

e verschiedene Kostenarten sowie Kostenfunktionen zur Berechnung der Einzelkosten
beziiglich verschiedener Ressourcen und darauf aufbauend die Gesamtkosten der An-
frage.

Zu den Kostenarten gehoren die I/0-Kosten, die durch das Lesen und Schreiben von
Blocken von dem bzw. auf den Externspeicher entstehen, sowie CPU-Kosten fiir Berech-
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nungen, Vergleiche etc. Ublicherweise werden diese Einzelkosten zu einem Gesamtkos-
tenwert zusammengefiihrt, um alternative Plidne miteinander vergleichen zu konnen. Dies
erfolgt durch die Einbeziehung von Wichtungsfaktoren W, die fiir die konkrete Hardwa-
replattform kalibriert werden, also etwa:

cost = Wig - costiop + Wepy - costepy -

Im Ergebnis sind die tatsdchlichen absoluten Kostenwerte einer Anfrage weniger inter-
essant — wichtiger sind die Werte fiir den Vergleich der alternativen Plidne. Die Einzel-
kosten konnen mithilfe operatorspezifischer Kostenfunktionen berechnet werden. So ent-
sprechen beispielsweise die I/O-Kosten eines Relationenscans der Anzahl der Blocke der
Relation, wihrend die Kosten eines Indexscans durch die Hohe des B+-Baums und die
Anzahl der ausgewdhlten Tupel sowie deren Blockung gegeben sind.

Fiir Operatoren, die direkt auf Basisrelationen und Indizes zugreifen (also Blétter des
Anfrageplans bilden), lassen sich die benotigten Informationen direkt aus dem Data Dic-
tionary sowie den dort ebenfalls hinterlegten Statistiken entnehmen. Fiir alle anderen
Operatoren miissen die Kardinalititen der Zwischenergebnisse abgeschétzt werden.

Zur Kardinalitdtsabschdtzung wird die Selektivitdt des Operators bendtigt, die dem
folgenden Verhiltnis entspricht:

Ergebniskardinalitdt

sel = Kardinalitit der Eingangsrelation
Eine Selektivitdt von 0,25 bedeutet daher, dass der Operator bei einer Eingangsrelation
von 1000 Tupeln 250 Ergebnistupel produziert.

Zur Bestimmung der Selektivitit kommen meist zwei Varianten zum Einsatz. Die erste
Variante basiert auf den Annahmen der Gleichverteilung der Werte eines Attributs sowie
der Unabhingigkeit der Attribute. In diesem Fall kann unter Kenntnis der Anzahl der
verschiedenen Werte valy g des Attributs A in der Relation R die Selektivitit abgeschitzt
werden. Fiir eine Selektion mit der Bedingung A = v ist dies beispielsweise:

sel(04=v(R)) = :
valy ,

Ahnliche Abschiitzungen existieren auch fiir andere Bedingungen und Operatoren. Bei
der Abschitzung konnen auch weitere Informationen wie etwa Integrititsbedingungen
berticksichtigt werden. Fiir einen Verbund R ><i4—p S ist bei Vorliegen einer Fremd-
schliisselbeziehung R.A — S.B garantiert, dass es zu jedem Tupel in R genau ein Tupel
in S gibt. Die Ergebniskardinalitit entspricht somit der Kardinalitédt von R:

IR ><y=p S| = [R].

Fiir den allgemeinen Fall kann die Verbundselektivitdt

1

IR py=p S) =
sel( 4=5 S) max{valy g, valp s}
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die Verbundkardinalitit abzuschatzen.

Da die Annahme der Gleichverteilung jedoch hiufig nicht zutrifft und die obigen Ab-
schitzungen sehr ungenau sind, verwenden moderne DBMS meist sogenannte Histo-
gramme. Hierbei handelt es sich um Approximationen der Hiufigkeitsverteilung der At-
tributwerte (sieche Abb. 7.3). In der Literatur wurden eine Vielzahl von Varianten fiir
Histogramme vorgeschlagen [6]. Zwei der wichtigsten Basisformen sind die Equi-width-
und die Equi-depth-Histogramme. Bei den Equi-width-Histogrammen wird der Wertebe-
reich eines Attributs in gleich groBe, disjunkte Bereiche (sogenannte Buckets) unterteilt.
Die Haufigkeit der Werte im jeweiligen Bereich entspricht dann der Hohe des Buckets.

Demgegeniiber handelt es sich bei den Equi-depth- oder Equi-height-Histogrammen
um hohenbalancierte Histogramme: Die Hohe aller Buckets ist gleich, daher muss die
Breite angepasst werden. Mit Equi-depth-Histogrammen lassen sich nichtuniforme Vertei-
lungen besser reprisentieren (speziell Bereiche mit sehr wenigen oder sehr vielen Werten).
Auflerdem miissen die Hiufigkeiten nicht gespeichert werden, da diese Werte fiir alle
Buckets gleich sind.

7.4 Anfrageoptimierung

Mit dem Wissen liber die Kosten eines Ausfiihrungsplans kann der Anfrageoptimierer den
besten Plan auswihlen. Hierbei handelt es sich im Prinzip um ein Suchproblem mit zwei
Teilaufgaben:

1. Der Suchraum aus allen moglichen dquivalenten Plinen muss zunichst aufgespannt
werden, indem die Pline systematisch durch Anwendung der Aquivalenzbeziehungen
von Algebraausdriicken und Transformationsregeln zur Ersetzung logischer Algebra-
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operatoren durch physische Operatoren generiert werden. Dieser Schritt wird auch als
Planenumeration bezeichnet.

2. Die zweite Aufgabe ist die eigentliche Suche nach dem besten Plan. Hier konnen
verschiedene Suchstrategien zum Einsatz kommen, die entweder den Suchraum voll-
standig durchlaufen oder in geeigneter Weise eingrenzen sowie deterministisch oder
randomisiert arbeiten.

Ublicherweise werden beide Aufgaben kombiniert, indem bereits die Kosten von Teil-
pldnen verglichen werden, um ungeeignete Kandidaten frithzeitig auszuschlieSen und den
Suchraum zu verkleinern. Dies ist notwendig, da der Suchraum bei komplexeren Anfragen
sehr grofl werden kann: Allein die Anzahl der méglichen Verbundreihenfolgen bei einem
Verbund von n Relationen betrigt bereits C,—; - n! (C, ist hier die n-te Catalan-Zahl) [1],
ohne dass dabei schon die moglichen Varianten der Operatorimplementierungen bertick-
sichtigt sind. Eine weitere Moglichkeit der Begrenzung des Suchraums sind Heuristiken,
wie:

e das Nichtberiicksichtigen von Plidnen mit kartesischen Produkten, wenn dquivalente
(Teil-)Pldne mit Verbunden existieren, bzw. — wenn notwendig — die moglichst spéite
Berechnung von kartesischen Produkten im Plan,

e die Beschrinkung auf bestimmte Baumformen.

Bei den Baumformen kann zwischen linksorientierten, rechtsorientierten und buschigen
Biumen unterschieden werden (siehe Abb. 7.4). Links- und rechtsorientierte Baume sind
dadurch gekennzeichnet, dass jeder innere Knoten mindestens einen Blattknoten mit ei-
nem Zugriff auf eine Basisrelation als Kind besitzt. Sie besitzen im Gegensatz zu buschi-
gen Bidumen geringeres Parallelisierungspotenzial. Allerdings erleichtern speziell links-
orientierte Baume das Pipelining und bendtigen auch weniger Hauptspeicher (z. B. bei
einer Folge von Hash-Verbunden). Da auBlerdem die Beriicksichtigung nur einer Form
von Verbundbdumen den Suchraum potenzieller Ausfiihrungspléne reduziert, beschréin-
ken sich zentralisierte Systeme hiufig auf linksorientierte Biume.

Bei den Suchstrategien kann grob zwischen deterministischen und nichtdeterministi-
schen Verfahren unterschieden werden. Zur letzteren Gruppe gehoren randomisierte Ver-
fahren, die das vollstindige Durchsuchen des Suchraums vermeiden. Beispiele hierfiir
sind Verfahren wie Iterative Improvement, Simulated Annealing oder auch genetische Al-
gorithmen [11].

Das Standardverfahren fiir Anfrageoptimierung ist jedoch ein auf dynamischer Pro-
grammierung basierendes deterministisches Verfahren, das bereits im Rahmen von Sys-
tem R [10] vorgestellt wurde. Im Gegensatz zu einer einfachen Greedy-Suche werden
dabei eventuell optimale Losungen auch nicht iibersehen. Die Grundidee ist hierbei, das
Problem der Konstruktion eines optimalen Plans in abhiingige Teilprobleme (Teilpline)
zu zerlegen und diese bereits zu optimieren. Grundlage hierfiir ist, dass eine optimale Lo-
sung nur aus optimalen Teillosungen bestehen kann. Weiterhin wird versucht, mehrfach
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Abb. 7.4 Verbundbiume, a linksorientiert, b rechtsorientiert, ¢ buschig

Dl

auftretende Teilprobleme nur einmal zu lesen. Dieses Prinzip lésst sich am besten anhand
der Optimierung der Verbundreihenfolge zwischen n Relationen R; >< R <t -+ > R,
erldutern. Der optimale Plan wird konstruiert, indem schrittweise die Teilverbunde zwi-
schen 2, 3 usw. Relationen optimiert werden. Als Datenstruktur kann eine Kostentabelle
verwaltet werden, die zu jeder k-elementigen Teilmenge R C {R;, R, ... R,} die op-
timale Verbundreihenfolge, deren Kosten sowie ggf. Information zur Kostenberechnung

Input : Verbundanfrage Q auf den Relationen Ry...., R,
Qutput: Anfrageplan fir Q
1 fori+ 1tondo
optPlans [R;] + R;;
end
fori+ 2tondo
foreach s C {Ry,..., R,} mit |s| =i do
optPlans [s] « {};
foreach r, € s do
optPlans [s] «+ optPlans [s] U join-plans(optPlans
[s —{Ri}], Ry);
9 end
10 | end
1 end
2 return optPlans [{R,...., R,}1;

® =1 S W ke

Abb. 7.5 Anfrageoptimierung mit dynamischer Programmierung
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enthilt. Diese Tabelle wird iterativ berechnet, d. h., zur Bestimmung der Kosten und des
optimalen Plans fiir einen k-elementigen Plan werden z. B. die k — 1-elementigen Tabel-
leneintrige verwendet.

In Abb. 7.5 ist der Algorithmus skizziert. Beginnend bei den einfachen Plidnen fiir den
Ein-Relationen-Zugriff werden schrittweise komplexere Pline gebildet, indem der opti-
male Teilplan mit einer noch nicht betrachteten Relation verbunden wird. Hierzu dient
die Funktion join-plans, die neben der Plankonstruktion auch die Kostenschitzung
tibernimmt. Das Ergebnis — die optimale Verbundreihenfolge — kann schlieBlich in der
Kostentabelle optPlans unter dem Eintrag {R, ..., R,} enthommen werden.

7.5 Ubungsaufgaben
Die Aufgaben beziehen sich auf folgende Relationen:

PERSONAL (PNR, PNAME, BERUF, GEHALT)
PROJEKT (PRONR, PRONAME, PROBUDGET)
PMITARBEIT (PNR, PRONR, DAUER)

Ubung 7.1 (Normalisierung)
Bestimmen Sie fiir die Qualifikationsbedingung der folgenden Anfrage die konjunktive
und disjunktive Normalform:

SELECT * FROM PERSONAL
WHERE (PNAME LIKE "M%" AND BERUF = "Techniker") OR
((PNR > 550 OR BERUF = "Programmierer") AND GEHALT < 80000)

Ubung 7.2 (Vereinfachung)
Vereinfachen Sie die Qualifikationsbedingung der folgenden Anfrage durch Anwendung
der Idempotenzregeln:

SELECT * FROM PERSONAL

WHERE PNR > 456 AND

NOT (BERUF = "Techniker" OR GEHALT < 50000) AND
BERUF <> "Techniker" AND GEHALT < 50000

Ubung 7.3 (Operatorbaum und Rekonstruktion)
Fiihren Sie die Anfragetransformation fiir folgende Query durch:

SELECT PNAME, PRONAME
FROM PERSONAL P, PROJEKT PT, PMITARBEIT PM
WHERE DAUER > 10 AND P.PNR = PM.PNR AND
BERUF = "Programmierer" AND PT.PRONR = PM.PRONR
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Bestimmen Sie den Operatorbaum und fiihren darauf Vereinfachungen und Restruktu-

rierungen zur algebraischen Optimierung durch.

Ubung 7.4 (Verbundbidume)
Gegeben sei ein Join iiber 5 Relationen. Wie viele

e linksorientierte,
e rechtsorientierte sowie
e buschige Verbundbdume

lassen sich angeben?

Bei einem Selbstverbund wird eine Relation (mehrfach) mit sich selbst verbunden, et-

wa um Teams fester Grofe mit Studenten aus unterschiedlichen Fakultiten aber gleichen
Hobbys zu bilden. Macht hier der Vergleich unterschiedlicher Join-Reihenfolgen Sinn?
Begriinden Sie Thre Antwort mit einem Beispiel.
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Verteilte Anfrageverarbeitung

Verteilte Anfragebearbeitung unterscheidet sich in mehreren Aspekten von der Anfrage-
verarbeitung in einfachen DBMS. Wir werden in Abschn. 8.1 ein erweitertes Phasenmo-
dell fiir die verteilte Anfragebearbeitung betrachten. Darauf aufbauend werden wir zu-
nichst das Problem der Datenlokalisierung und Anfragezerlegung diskutieren. Anschlie-
Bend behandeln wir Erweiterungen des Kostenmodells fiir verteilte Anfrageauswertung.
Einen Schwerpunkt bilden verteilte Strategien fiir die Berechnung von Verbunden sowie
die Optimierung von Mehr-Wege-Verbunden.

8.1 Phasen der verteilten Anfrageverarbeitung

In Abschn. 7.1 haben wir bereits den Gesamtablauf der Anfrageverarbeitung in Daten-
banksystemen beschrieben. Fiir verteilte Anfragen liber mehrere Datenbanken hinweg
miissen

1. die globale Anfrage unter Nutzung des Verteilungsschemas in lokal ausfiihrbare
Teilanfragen zerlegt werden,

2. diese Teilanfragen zu den jeweiligen Knoten gesendet und dort verarbeitet werden
sowie

3. gef. notwendige globale Operationen etwa zur Vereinigung der Teilergebnisse einge-
plant und ausgefiihrt werden.

Daher kann die Verarbeitung grundsitzlich in zwei Phasen zerlegt werden: in die globale
Phase, die vom Knoten koordiniert wird, an dem die Anfrage gestellt wurde, sowie die
lokale Phase an den fiir die Teilanfragen verantwortlichen Knoten (Abb. 8.1).

Der Koordinatorknoten ist wie im zentralen Fall fiir die Ubersetzung, Standardisie-
rung und Vereinfachung der Anfrage zustindig. Im verteilten Fall folgen diesen Schritten
die Datenlokalisierung und Anfragezerlegung, in der in der Anfrage alle Verweise auf
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Abb. 8.1 Phasen der verteilten Anfrageverarbeitung

globale Relationen durch die korrespondierenden Partitionierungs- und Rekonstruktions-
ausdriicke der (erweiterten) Relationenalgebra ersetzt werden. Diese werden anschlieBend
weiter umgeformt, um etwa redundante Teilausdriicke oder Ausdriicke, die leere Ergeb-
nisse liefern wiirden, zu eliminieren.

Die eigentliche Anfrageoptimierung ist iiber beide Phasen verteilt. Auf dem Koordi-
natorknoten findet die globale Optimierung statt, die im Wesentlichen die Platzierung

Abb. 8.2 Anfrageplan mit
Kommunikationsprimitiven
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von Operatoren, die Wahl der Verbundreihenfolge und -strategie sowie das Einfiigen von
Kommunikationsprimitiven in die Anfrageplidne umfasst. Abbildung 8.2 zeigt einen An-
frageplan als Ergebnis dieser Phase, dessen Teile den Fragmentknoten zugewiesen sind
und der Send/Receive-Primitive zum Datenaustausch enthilt.

Konkrete Zugriffsmethoden wie die Nutzung von Indexscans werden dagegen nicht be-
riicksichtigt — dies ist Teil der lokalen Optimierung, die auf den einzelnen Fragmentknoten
stattfindet.

8.2 Datenlokalisierung und Anfragezerlegung

Eine der wichtigsten Teilschritte bei der Planung und Optimierung von verteilten An-
fragen ist die Datenlokalisierung. Ziel ist die weitere Transformation des relationalen
Anfrageausdrucks (Operatorbaumes) unter Beriicksichtigung der Datenverteilung. Hier-
bei werden zunichst alle Zugriffe auf fragmentierte Relationen durch Zugriffe auf die
einzelnen Fragmente ersetzt. Dies ldsst sich einfach erreichen, indem die betroffenen Re-
lationen durch ihren Rekonstruktionsausdruck ersetzt werden, wodurch ein sogenannter
(initialer) Fragmentausdruck entsteht. Daran anschlieBend kénnen auf dem entstandenen
Ausdruck wiederum algebraische Vereinfachungen und Restrukturierungen vorgenom-
men werden. Ziel dieser Optimierungen ist es, die Verarbeitung auf moglichst wenige
der einzelnen Fragmente zu reduzieren. Damit kann das zu verarbeitende Datenvolumen
und somit der Rekonstruktions- und Kommunikationsaufwand begrenzt werden.

Wir werden diese Vorgehensweise nachfolgend fiir jede der in Kap. 5 eingefiihrten
Fragmentierungsarten diskutieren. Wir gehen dabei vereinfachend davon aus, dass keine
Replikation von Fragmenten vorliegt.

8.2.1 Datenlokalisierung bei primarer horizontaler Fragmentierung

Die primére horizontale Fragmentierung (Abschn. 5.1.1) zerlegt eine Relation aufgrund
von Selektionspriadikaten auf Attributen der Relation. Die Rekonstruktion der Relation
ergibt sich durch Vereinigung der einzelnen Fragmente. Selektionsanfragen auf derart
fragmentierten Relationen konnen vereinfacht werden, falls sie sich auf Fragmentierungs-
attribute beziehen, welche zur Definition der Fragmentierung verwendet wurden. Damit
kann die Anfrage ggf. auf eine Teilmenge der Fragmente begrenzt werden, sodass sich
Verarbeitungsaufwand und Kommunikationsbedarf reduzieren.

Beispiel 8.1 Die Relation KONTO sei folgendermaf3en horizontal auf dem Attribut KNR
(Kundennummer) fragmentiert:

KONTOl = OKNR<"K3" (KONTO)
KONTO, = 03" <knr<"ke" (KONTO)
KONTO3 = OKNR>"K6" (KONTO)
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Folgende Anfrage sei zu bearbeiten:

SELECT * FROM KONTO WHERE KNR = "K5"

Im ersten Schritt wird im Anfrageausdruck fiir diese Anfrage die Relation KONTO durch
den sie rekonstruierenden Operatorbaum ersetzt; das Ergebnis zeigt Abb. 8.3a. Da sich
die Selektion auf das Fragmentierungsattribut KNR bezieht, kann eine algebraische Ver-
einfachung vorgenommen werden. Nach Vertauschung von Vereinigung und Selektion
(Vorziehen der Selektionsoperation auf die Fragmente) erkennt man leicht, dass sich auf
den Fragmenten KONTO; und KONTO;5 die leere Ergebnismenge ergibt. Die Verarbeitung
ist daher auf Fragment KUNDE, beschrinkt, sodass sich der Vereinigungsoperator eben-
falls eriibrigt. Damit ergibt sich der in Abb. 8.3b gezeigte Anfrageausdruck, der lokal an
einem Rechner ausfiihrbar ist. O

Solche Vereinfachungen lassen sich auch fiir Verbundanfragen nutzen, falls die be-
teiligten Relationen horizontal fragmentiert sind. Ein erster Ansatz besteht darin, zu-
néchst fiir die beteiligten Relationen die Vereinigung der einzelnen Fragmente zu bilden
und danach die Verbundberechnung vorzunehmen. Dabei konnen eventuell wieder einige
Fragmente von der Bearbeitung ausgeschlossen werden, falls zusétzliche Selektionsbedin-
gungen auf dem Fragmentierungsattribut vorliegen. Alternativ dazu kann auch zunéchst
die Verbundberechnung zwischen den einzelnen Fragmenten und anschlielend eine Verei-
nigung der Teilergebnisse vorgenommen werden. Dies hat den Vorteil, dass die einzelnen
Teilverbunde parallel zueinander ausgefiihrt werden konnen. Im ungiinstigsten Fall ist
fiir jedes Fragment der ersten Relation eine Verbundberechnung mit jedem Fragment der
zweiten Relation erforderlich. Allerdings kann der Aufwand oft erheblich reduziert wer-
den, falls beide Relationen auf dem Verbundattribut fragmentiert sind. In diesem Fall ist
fiir ein Fragment der einen Relation nur eine Verbundberechnung mit einer Teilmenge der
Fragmente der anderen Relation erforderlich.

Beispiel 8.2 Die Relationen KUNDE und KONTO seien beide horizontal auf dem Attribut
KNR (Kundennummer) fragmentiert. Fiir KONTO verwenden wir die Fragmentierung aus
Beispiel 8.1; KUNDE sei folgendermafen zerlegt:
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KUNDEl = O'KNRS"K3"(KUNDE)
KUNDE2 = OKNR>"K3" (KUNDE)

Fiir die Verbundanfrage

SELECT * FROM KUNDE, KONTO
WHERE KUNDE.KNR = KONTO.KNR

ergibt sich damit der in Abb. 8.4a gezeigte Fragmentausdruck. Nach Vertauschen der
Ausfithrungsreihenfolge fiir Vereinigung und Verbund wire fiir jedes der drei KONTO-
Fragmente die Verbundberechnung mit den beiden KUNDE-Fragmenten erforderlich.
Aufgrund der Fragmentierung iiber das Verbundattribut, der Ubereinstimmung der
Fragmentierungspridikate fiir KONTO; und KUNDE; sowie der Ubereinstimmung des
Fragmentierungsprédikats fiir KUNDE, mit der Vereinigung der Fragmentierungspradi-
kate von KONTO, und KONTOs, konnen jedoch einige Verbundberechnungen mit leeren
Ergebnismengen eliminiert werden. Dies trifft fiir die Teilverbunde KONTO; < KUNDE;,
KONTO;, > KUNDE; und KONTO3 ><t KUNDE; zu. Der somit reduzierte Anfrageausdruck
ist in Abb. 8.4b dargestellt. Die dabei anfallenden Verbundoperationen kénnen parallel
berechnet werden. Zudem kann die bei der Verbundberechnung zu beriicksichtigende Da-
tenmenge reduziert werden, da jeder Kontosatz nur mit einer Teilmenge der Kundensitze
abgeglichen werden muss und nicht mehr mit der gesamten Relation KUNDE wie in der
urspriinglichen Losung. a

Abb. 8.4 Datenlokalisierung a
bei horizontaler Fragmentie-

rung (Verbundberechnung),

a Initialer Fragmentausdruck,

b Reduzierter Fragmentaus-

druck (KONTOl) (KONT02> (KONT%) CKUNDEl) (KUNDE;D

lognr<ks! @ Mognroke!  (Oknreks! (@ )

K3<KNR<K6 KNR=K3

;
(=) (=) (™)
Q(DNTU-D Q(UNDEO (KONTO:D (KUNDEz) (KGNTD:’D Q(UNDEZ)
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8.2.2 Datenlokalisierung bei abgeleiteter horizontaler Fragmentierung

Eine dhnliche, jedoch noch weitergehende Optimierung von Verbundanfragen wird bei
der abgeleiteten horizontalen Fragmentierung moglich, wie bereits in Abschn. 5.1.1 er-
wihnt. In diesem Fall wird die Fragmentierung einer Relation auf die Fragmentierung
einer zweiten Relation abgestimmt, zu der eine funktionale Beziehung iiber die Werte
eines gemeinsamen Attributs besteht (i. Allg. Fremd-/Primérschliissel-Beziehung). Es er-
gibt sich daher in der Regel fiir beide Relationen die gleiche Anzahl von Fragmenten.
Werden die zusammengehorigen Fragmentpaare der beiden Relationen jeweils demselben
Rechner zugeordnet, so konnen die einzelnen Teilverbunde jeweils lokal (und parallel)
berechnet werden. Kommunikation féllt nur zum Starten des Teilverbunds sowie zum Mi-
schen der Teilergebnisse an.

Beispiel 8.3 Wir gehen von der in Beispiel 5.2 verwendeten Fragmentierung nach Filial-
zugehorigkeit aus. Dabei wird die Relation KUNDE horizontal in drei Fragmente unterteilt;
fiir KONTO wird darauf aufbauend eine abgeleitete Fragmentierung definiert:

KUNDE; = of11aLe="L"(KUNDE)
KUNDE, = of1 1aLe="F"(KUNDE)
KUNDE; orrLiaLe="kL" (KUNDE)

KONTO; = KONTO x KUNDE;
KONTO, = KONTO x KUNDE,
KONTO; = KONTO x KUNDE;

Folgende Verbundanfrage sei wiederum zu beantworten:

SELECT * FROM KUNDE, KONTO
WHERE KUNDE.KNR = KONTO.KNR

Der initiale Fragmentausdruck fiir diese Anfrage ist in Abb. 8.5a dargestellt. Nach Vor-
ziehen der Verbundberechnungen kénnen von den insgesamt 9 Teilverbunden 6 eliminiert
werden, da sie aufgrund der abhédngigen horizontalen Verteilung leere Ergebnismengen
liefern. Lediglich die in Abb. 8.5b gezeigten Teilverbunde, die jeweils zusammengehorige
Fragmentpaare betreffen, sind noch auszufiihren. Die Teilverbunde sind jeweils an einem
Rechner lokal ausfiihrbar und konnen parallel berechnet werden. O

Das Beispiel zeigt, dass fiir die abgeleitete horizontale Fragmentierung eine dhnli-
che Zerlegung der Verbundbearbeitung wie fiir iibereinstimmende primire horizontale
Fragmentierungen (Beispiel 8.2) moglich ist. Allerdings ist jetzt gewihrleistet, dass je-
des Fragment der einen Relation nur mit genau einem Fragment der zweiten Relation
zu verkniipfen ist, wihrend dies ansonsten nur in Spezialfillen erreichbar ist. So war in
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Abb. 8.5 Verbundberechnung a
bei abgeleiteter horizontaler
Fragmentierung, a Initialer
Fragmentausdruck, b Redu-
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Beispiel 8.2 fiir Fragment KUNDE; eine Verbundberechnung mit zwei KONTO-Fragmenten
erforderlich.

Selektionsbedingungen auf Fragmentierungsattributen konnen auch bei abgeleiteter
horizontaler Fragmentierung zur weitergehenden Reduzierung der Verarbeitung genutzt
werden. Wird in Beispiel 8.3 etwa die WHERE-Klausel um die Bedingung FILIALE="F"
erweitert, kann die Anfrage auf die lokale Verbundberechnung zwischen KUNDE, und
KONTO, reduziert werden.

8.2.3 Datenlokalisierung bei vertikaler Fragmentierung

Bei einer vertikalen Fragmentierung sind die Fragmente durch Projektionsoperationen de-
finiert; die Rekonstruktion der Relation erfordert die Verbundbildung auf den Fragmenten
(Abschn. 5.1.2). Fragmentausdriicke fiir vertikal fragmentierte Relationen lassen sich ein-
fach reduzieren, da eine Bearbeitung nur der Fragmente erforderlich ist, deren Attribute
auszugeben sind bzw. in Zwischenschritten benétigt werden. Die ,,nutzlosen* Fragmen-
te lassen sich durch Vorziehen von Projektionen im Anfrageausdruck leicht bestimmen.
Durch ihre Wegnahme konnen die entsprechenden Verbundoperationen eingespart wer-
den.

Beispiel 8.4 Wir nehmen folgende vertikale Fragmentierung der KUNDE-Relation an:

KUNDE; = mynr, name, FizaLe(KUNDE)
KUNDE, = mknr, ceepaT(KUNDE)

Zu bestimmen sei folgende Anfrage:

SELECT NAME FROM KUNDE
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( TNAME )

Abb. 8.6 Datenlokalisierung @ b

bei vertikaler Fragmentierung,
a Initialer Fragmentausdruck,
b Reduzierter Fragmentaus-
druck

GG D
(KMR,NAME, FILIALE)  (KNR,GEBDAT)

Der initiale Fragmentausdruck fiir diese Anfrage ist in Abb. 8.6a gezeigt. Nach Vertau-
schen der Ausfiihrungsreihenfolge von Projektion und Verbund erkennt man, dass die
Projektion auf KUNDE; die leere Menge ergibt, da das Attribut NAME in diesem Fragment
nicht enthalten ist. Die Projektion ist daher nur (lokal) auf KUNDE; auszufiihren, wie in
Abb. 8.6b verdeutlicht. O

8.2.4 Datenlokalisierung bei hybrider Fragmentierung

Die vorgestellten Ansitze zur Bildung und Reduzierung von Fragmentausdriicken konnen
natiirlich miteinander kombiniert werden, wie es im Falle von hybrider Fragmentierung
(Abschn. 5.1.3) erforderlich wird. So konnen horizontale Fragmente durch Vorziehen von
Selektionsbedingungen auf einem der Fragmentierungsattribute ggf. von der Verarbeitung
ausgeschlossen werden, vertikale Fragmente durch Analyse der Projektionsoperationen.

Beispiel 8.5 Gegeben sei folgende hybride Fragmentierung der Relation KUNDE:

KUNDE; = oknr<"k3"(7knr, name, FrLzae(KUNDE))

KUNDE; = (oknr>"k3" (Tknr, name, FiLaLe(KUNDE))
KUNDE3 = miR, cespat(KUNDE)

Fiir die Rekonstruktion gilt also:
KUNDE = (KUNDE; U KUNDE;) < KUNDE3

Zu berechnen sei folgende Anfrage:

SELECT NAME FROM KUNDE
WHERE KNR = "K5"

Auf dem initialen Fragmentausdruck aus Abb. 8.7a wird zunichst die Selektionsbedin-
gung auf die Fragmente vorgezogen, wobei Fragment KUNDE; eliminiert wird. Danach
erfolgt das Vorziehen der Projektion, wodurch die Verarbeitung auf Fragment KUNDE3
entfdllt. Der reduzierte Fragmentausdruck ist in Abb. 8.7b dargestellt. a
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Abb. 8.7 Datenlokalisierung a
bei hybrider Fragmentierung, a
Initialer Fragmentausdruck, b
Reduzierter Fragmentausdruck

KNR=K3

(KuNDE; )

8.3 Kostenmodelle fiir verteilte Anfragen

Ziel der Anfrageoptimierung ist es, den besten Ausfiihrungsplan zu einer gegebenen An-
frage zu finden. Dies umfasst in verteilten Datenbanken die oben beschriebene Datenloka-
lisierung, die Verbundreihenfolge sowie die Auswahl der konkreten Operatorimplementie-
rungen. Wie in Abschn. 7.4 beschrieben, wird dazu der Losungsraum dquivalenter Pline
durchsucht, wobei Kostenfunktionen zur Bewertung verwendet werden. Fiir die globale
Optimierungsphase in einem verteilten Datenbanksystem miissen dazu auch die Kommu-
nikationskosten fiir den Austausch von Nachrichten und Daten zwischen mehreren Knoten
in einem Netzwerk beriicksichtigt werden [8], die in einem weit verteilten System durch-
aus dominierend sein konnen. Die in Abschn. 7.3 dargestellte Kostenfunktion wird daher
entsprechend erweitert:

cost = Wio - costio + Wepu + costepy + Weomm * COStComm -

In einem zentralisierten Datenbanksystem wird typischerweise nach den Gesamtkos-
ten optimiert. Allerdings favorisiert dies den Durchsatz eines Systems und ignoriert die
inhdrente Parallelitit eines verteilten Systems. So konnten zwei Teilanfragen auf verschie-
denen Fragmenten gleichzeitig ausgefiihrt werden, was die Antwortzeit halbieren wiirde
— auch wenn die Gesamtkosten gleich sind.

Dieses Problem wird durch ein Antwortzeitmodell [5, 7] adressiert, das in Abb. 8.8
nach [9] illustriert wird. Gegeben sei eine Selektionsanfrage auf einer horizontal fragmen-
tierten Relation R, die an zwei verschiedenen Knoten gespeichert ist, wobei das Ergebnis
an einem dritten Knoten benotigt wird. Weiterhin sei angenommen, dass sich das Se-
lektionskriterium nicht auf das Fragmentierungsattribut bezieht, sodass beide Fragmente
angefragt werden miissen. Betrachten wir zur Vereinfachung als Kosten nur die Zeit T
fiir das Versenden der Anfrage sowie die Zeit Ty fiir das Versenden einer Ergebniseinheit
(in Byte), so berechnen sich die Gesamtkosten cost, dieser Anfrage bei size(R;) und
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Abb. 8.8 Antwortzeiten bei
verteilter Anfrageaustithrung K3

size(Ry) als GroBen der Fragmente von R aus:
costior = 2+ To + Tr(size(R1) + size(R>)) .

Im Antwortzeitmodell wird dagegen beriicksichtigt, dass das Senden und Ausfiihren der
Anfrage an Knoten 1 und 2 parallel erfolgen kann: Die Antwortzeit costresponse €ntspricht
daher dem Maximum beider Anfrageteile:

COStresponse = Max{Tp + Tg - size(R), To + Tg - size(S)} .

Diese Kostenart wiirde somit Pline bevorzugen, die (teilweise) parallel ausgefiihrt werden
konnen und dabei die Ressourcen anderer Knoten nutzen.

Ein interessanter alternativer Ansatz auf Basis eines 6konomischen Modells wurde von
Stonebraker et al. im Rahmen des Mariposa-Projektes [10] entwickelt. Anfragen werden
hierbei durch Auktionen verarbeitet. Zu diesem Zweck werden auszufiihrende Anfragen
mit einem Budget versehen. Ein Budget gibt als Funktion iiber die Zeit an, wie viel der
Anfragesteller fiir die Ausfiihrung bereit ist zu zahlen. Eine konstante Funktion bedeutet,
dass die Antwortzeit keine Rolle spielt, wihrend eine abnehmende Funktion anzeigt, dass
bei langsamer Bearbeitung weniger gezahlt wird. Die Anfrageverarbeitung lauft damit
insgesamt wie folgt ab:

1. Ein Client stellt eine Anfrage und gibt ein Budget dafiir an.

2. Jede Anfrage wird in Mariposa von einem Broker verarbeitet, indem die Anfrage in
Teilanfragen zerlegt und eine Auktion gestartet wird.

3. Jeder Server, der eine Kopie der angefragten Daten besitzt und bereit ist, eine Teilan-
frage auszufiihren, gibt dazu ein Gebot als Tripel (Preis, versprochene Antwortzeit,
Giiltigkeit des Gebots) ab.

4. Der Broker sammelt diese Gebote, wihlt die beste Kombination zur Ausfiihrung der
Anfrage und geht damit Kontrakte mit den Servern ein. Die beste Kombination ist
dabei die, welche den Profit des Brokers maximiert.

Dieses Prinzip erlaubt es grundsitzlich, sehr unterschiedliche Strategien zu realisieren. So
konnen einzelne Server zusitzliche Kopien kaufen, um durch die Ausfiihrung von An-
fragen verdienen zu konnen. Auch kann es fiir Server sinnvoll sein, nur zu bestimmten
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Zeiten (etwa bei geringer Belastung) Gebote abzugeben. Details hierzu sind u. a. in [10]
beschrieben.

Die in Mariposa entwickelten Konzepte wurden zwar im Rahmen von Cohera kom-
merzialisiert, allerdings nie als ein eigenstiandiges Produkt angeboten.

8.4 Verteilte Verbundberechnung

Die Verbundberechnung ist speziell in relationalen Datenbanken eine sehr hiufig verwen-
dete Anfrageoperation. Daher und aufgrund des vergleichsweise hohen (quadratischen)
Berechnungsaufwandes kommt der effizienten Realisierung eine grofe Bedeutung zu.

8.4.1 Ship Whole vs. Fetch Matches

Von einer verteilten Verbundberechnung spricht man, wenn die zwei zu verbindenden Re-
lationen auf unterschiedlichen Knoten platziert sind. Ein nahe liegender Ansatz hierfiir
ist der Transfer einer der beiden Relationen zum anderen Knoten, um dort eine lokale
Verbundberechnung mit den bereits in Abschn. 7.2 vorgestellten Verfahren durchzufiih-
ren. Daraus ergeben sich zwei Basisstrategien. Bei der ,,Ship Whole “-Strategie wird die
kleinere der beiden Relationen komplett und mit einem Mal zum anderen Knoten {iibertra-
gen. Dagegen werden bei der ,, Fetch Matches “-Strategie (oder auch Fetch as Needed) die
Verbundpartner aus der anderen Relation tupelweise angefordert (Abb. 8.9).

Betrachten wir zum Vergleich ein Rechenbeispiel: Gegeben sei eine Relation R(A4, B)
mit 2000 Tupeln an Knoten 1 sowie eine Relation S(C, D) mit 5000 Tupeln an Knoten
2. Die Tupel beider Relationen umfassen jeweils 100 Byte (d. h. width(R) = width(S) =
100), die Verbundattribute A und C jeweils 10 Byte. Weiterhin existiert eine Fremdschliis-
selbeziechung A — C, sodass die Ergebniskardinalitdt bekannt ist (|R ><iy=¢ S| =

a b
Knoten 1 Knoten 2
Knoten 1 Knoten 2 R|A|B S|C|D
41 4] 416
‘= 512 ~———— 517
R|A|B S|C|D 1. Fetch ]
31 76 213 T g g
512 5|7
513] ™ 6|8 el
\\ 7|e 3. Fortsetzung s'c|p
g 416
Roayc S ' | 2. Transfer ~
- ' Rody_¢ 8

Abb. 8.9 a Ship Whole vs. b Fetch Matches
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Tab. 8.1 Beispielkosten fiir Ship Whole vs. Fetch Matches

Strategie Initiatorknoten Transfervolumen (KB) Nachrichten
Ship Whole 1 600 2
Ship Whole 2 900 2
Fetch Matches 1 220 4000
Fetch Matches 2 250 10.000

2000). In Tab. 8.1 sind fiir beide Strategien und beide der moglichen Anfrageknoten
das gesamte Transfervolumen und die Anzahl der Nachrichten angegeben. Fiir die Ship-
Whole-Strategie ergibt sich das Datenvolumen aus |R| - width(R) + |R ><4=c S| -
(width(R) + width(S)) falls R zum Knoten 2 iibertragen wird. Unter der Annahme, dass
die gesamte Relation mit einer Nachricht libertragen werden kann, werden insgesamt zwei
Nachrichten benétigt.

Bei der Fetch-Matches-Strategie werden zunéchst der Verbundattributwert iibertragen
und danach die Verbundpartner empfangen, sodass 2 - | R| Nachrichten benétigt werden
(fiir den Fall, dass Knoten 1 der Initiator ist). Das Transfervolumen ergibt sich somit aus
|R| - width(R) + |R p<iy=c S| - width(S).

Die Zahlen in Tab. 8.1 zeigen, dass

e das zu libertragende Datenvolumen bei der Fetch-Matches-Strategie geringer ist,
e dies durch eine deutlich hohere Nachrichtenanzahl erkauft wird,
e immer die jeweils kleinere Relation iibertragen werden sollte.

Diese beiden Strategien lassen sich natiirlich noch verbessern. Speziell beim Fetch Mat-
ches konnen mehrere Werte im Block gesendet werden. Auch bietet es sich an, die Re-
lation zuvor auf dem Verbundattribut zu sortieren, sodass doppelte Verbundwerte nicht
mehrfach angefragt werden miissen.

8.4.2 Semiverbund

Eine spezielle Variante fiir verteilte Verbunde ist der Semi-Join, der von Bernstein et al.
in [1, 2] im Rahmen des SDD-I-Projektes [3] vorgestellt wurde. Die zugrunde liegende
Idee ist die Reduzierung der Transferkosten, indem zunéchst nur die Verbundspalte(n)
zum anderen Knoten iibertragen werden, dort ein Semiverbund ausgefiihrt und das Ergeb-
nis zum ersten Knoten transferiert wird, wo der eigentliche Verbund berechnet wird.

Ein Semiverbund ist ein relationaler Operator, der nur eine ,,Hélfte* eines Verbun-
des berechnet und damit reduzierend wirkt. Fiir zwei gegebene Relationen R(A, B) und
(C, D) mit der Verbundbedingung R.A = S.C kann der Semiverbund wie folgt definiert
werden:

Rxy=c S = marr(r) (R >y=c S) .
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Der Semiverbund liefert somit alle Tupel aus R, die einen Verbundpartner in S haben:
attr(R) bezeichnet hierbei die Menge aller Attribute der Relation R. Der Semiverbund
weist zwei wichtige Eigenschaften auf:

e Esist ein reduzierender Operator da R x4—¢ S € R.
e Der Operator ist asymmetrisch: R X4—¢c S # S X4=¢ R.

Fiir die Verbundberechnung zwischen R und S kann jede der beiden Relationen durch
einen Semiverbund mit der anderen Relation ersetzt werden:

Ro<g=c § = (RXy=c §) >y=c S
= Ro<dy=c (S Xq=c R)
= (Rxg=c §) >=c (S Xq=c R) .

Der Semiverbund wirkt dabei als Filter oder Reducer dhnlich zu einer Selektion. Dies wird
fiir den verteilten Verbund nun in folgender Weise ausgenutzt werden (Abb. 8.10):

1. Am Initiatorknoten wird eine Projektion auf der Verbundspalte berechnet R": = 74(R)
und an Knoten 2 gesendet.

2. Dort wird der Semiverbund S”: = S x,—¢ R’ berechnet, sodass im Ergebnis nur die

S-Attribute der Verbundpartner vorliegen.

Dieses Zwischenergebnis wird zuriick an Knoten 1 gesendet.

4. Dort wird der eigentliche Verbund R ><4—c S’ berechnet, der — wie oben gezeigt —
dquivalent zum originalen Verbund R p<iq—¢ S ist.

W

Zur Analyse vergleichen wir das Transfervolumen der Semijoin-Strategie mit der Ship-
Whole-Strategie. Unter der Annahme, dass die Relation S die kleine Relation ist, miissen
dort size(S) = |S| - width(S) Bytes iibertragen werden. Bei der Semijoin-Strategie sind
es dagegen

size(m4(R)) + size(S x4=c R) ,

wobei der erste Term Schritt 1 reprédsentiert und der zweite Term entsprechend Schritt 3.
Da weiterhin gilt width(S) = width(S x4=c¢ R) ist die Semijoin-Variante genau dann
besser, wenn gilt:

IS x4=c R| <|S],

d.h., wenn der Semiverbund tatsdchlich reduzierend wirkt. Offensichtlich hdngt dies vom
Selektivititsfaktor des Verbundes (siehe auch Abschn. 7.3) ab, der im Rahmen der Anfra-
geplanung entsprechend abgeschitzt werden muss.

Der Semiverbund kann speziell im ersten Schritt noch verbessert werden, indem an-
stelle der kompletten Verbundspalte nur eine kompakte Bitvektor-Reprisentation gesendet
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Knoten 1 Knoten 2
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Abb. 8.10 Semiverbund

wird. Dieser Bitvektor kann mithilfe einer Hash-Funktion konstruiert werden, sodass die-
ses Verfahren auch Bitvektor-Filterung, Hash-Filter- oder auch Bloom-Verbund genannt
wird.

Hierfiir werden ein Bitvektor B[0...n] mitn 4 1 (initial mit O belegten) Bits sowie ei-
ne Hash-Funktion 4 (v) mit dem Wertebereich O .. . n benétigt. Fiir jeden Wert v € w4 (R)
wird nun das korrespondierende Bit B[h(v)] auf 1 gesetzt. Dieser Bitvektor kann an-
schlieBend am Knoten anstelle des Semijoins genutzt werden, um die Verbundkandidaten
zu ermitteln. Der gesamte Prozess lduft demnach wie folgt ab:

1. Am Initiatorknoten wird fiir jeden Verbundwert v € w4 (R) das korrespondierende Bit
B[h(v)] gesetzt. AnschlieBend wird der komplette Bitvektor B an Knoten 2 gesendet.

2. Dort wird die Relation S’ durch S’ = {¢t € S|B[h(z.C)]} berechnet, indem jedes S-
Tupel mithilfe der Hash-Funktion # und dem Bitvektor B gepriift wird. Nur Tupel, fiir
die im Bitvektor B an der Stelle /(¢.C) der Wert 1 steht, werden in S’ aufgenommen.

3. Das Zwischenergebnis S’ wird zuriick an Knoten 1 gesendet.

4. Am Knoten 1 wird analog zum Semijoin der eigentliche Verbund R p<4—¢ S’ berech-
net.
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Abb. 8.11 Hash-Filter-Verbund

In Abb. 8.11 ist dieses Prinzip an einem Beispiel illustriert, in dem als Hash-Funktion
die Funktion 2(v) = v mod 7 verwendet wird. Daraus ergibt sich der Bitvektor B =
[0111000], der an Knoten 2 geschickt wird. Die Treffer in der Relation S sind in Abb. 8.11
durch ein / gekennzeichnet.

Ein mogliches Problem des Hash-Filter-Verbundes ist die fehlende Injektivitit der
Hash-Funktion, sodass Kollisionen auftreten konnen. Dadurch kénnen tiberfliissige Tupel
in die Relation S’ aufgenommen werden, die zum Knoten 1 iibertragen werden miis-
sen. Dieses Problem kann durch einen geniigend groBen Bitvektor (mit passender Hash-
Funktion) oder die Verwendung mehrerer Hash-Funktionen /4, ..., h; und Bitvektoren
By, ..., By adressiert werden. Hierbei werden fiir jeden Wert v die entsprechenden Bits
in allen Vektoren gesetzt:

Bi[m()] = 1, By[ha(v)] = 1,..., Bi[he (v)] = 1.
Ein Tupel der Relation S ist nur dann Verbundkandidat, wenn die Bits in allen k Bit-

vektoren auf 1 gesetzt sind. Mit zunehmendem k geht dabei die Wahrscheinlichkeit einer
Kollision gegen 0.
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8.4.3 Weitere Verbundvarianten

Die bisher betrachten Verbundstrategien arbeiten unsymmetrisch, d.h., eine der beiden
Seiten wird bevorzugt, weil zuerst die eine Relation komplett gelesen werden muss. In ver-
teilten Szenarien mit variierenden oder unvorhersagbaren Transferzeiten und Ankunftsra-
ten kann dies jedoch zu Verzogerungen oder sogar Blockierungen der Verbundberechnung
fiihren. Abhilfe schafft hier der symmetrische Hash-Verbund oder auch Double Pipelined
Hash Join. Hierbei hat der Operator zwei Eingéinge und verwaltet fiir jede der beiden Ein-
gaberelationen eine eigene Hash-Tabelle. Trifft nun ein Tupel ein, so wird dies wie folgt
verarbeitet (Abb. 8.12):

1. Das Tupel wird in die korrespondierende Hash-Tabelle eingefiigt.

2. Unter Verwendung der Hash-Funktion werden zu diesem Tupel die Verbundpartner in
der anderen Hash-Tabelle gesucht und verbunden.

3. Die Ergebnistupel werden sofort als Ergebnis weitergeleitet.

Offensichtlich folgt diese Strategie nicht mehr dem Pull-Prinzip des klassischen Volcano-
Modells (siehe Abschn. 7.2), sondern realisiert einen Push-Ansatz, bei dem die Operatoren
Tupel produzieren und aktiv an ihre Nachfolger weiterleiten.

Eine spezielle Variante des symmetrischen Hash-Verbundes ist der XJoin [11], der
zusitzlich noch das Problem von Uberliufen der Hash-Tabellen adressiert. Wird eine
Hash-Tabelle zu gro8 fiir den Hauptspeicher, so werden Teile davon auf den Externspei-
cher ausgelagert. Diese persistenten Partitionen werden auch genutzt, wenn aktuell keine
Tupel eintreffen: In diesem Fall werden Tupel vom Externspeicher mit den Hauptspeicher-
Tupeln der anderen Hash-Tabelle verbunden. Dies erfordert jedoch eine spezielle Behand-
lung, um Duplikate im Ergebnis zu vermeiden.

Der Bind Join ist ebenfalls eine Variante eines verteilten Verbundes und kommt speziell
in heterogenen Umgebungen zum Einsatz, wo Datenquellen durch sogenannte Wrapper
gekapselt sind. Beispiele hierfiir sind die Integration von Legacy-Systemen oder auch
Webservices. Derartige Quellen erlauben es oft nicht, den gesamten Datenbestand zu lesen

Abb. 8.12 Symmetrischer
Hash-Verbund Hash-Tabelle fiir R

R _ |@ insert

@ probe RXS

(—+

v

@ insert

Hash-Tabelle fir S
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oder gar einen Verbund zu berechnen, sondern unterstiitzen nur parametrierbare Selektio-
nen der Form:

SELECT * FROM R WHERE A = "?"

Zur Verbundberechnung mit der Relation R kann die Fetch-Matches-Strategie verwendet
werden, indem die zweite Relation als duflere Relation durchlaufen wird. Dabei wird jeder
Wert des Verbundattributs fiir den ?-Parameter in der obigen Anfrage eingesetzt und die
Anfrage dem Wrapper zur Ausfiihrung iibergeben. Die Teilergebnisse werden gesammelt
und bilden das Gesamtergebnis des Verbundes.

8.5 Mehr-Wege-Verbunde

Mehr-Wege-Verbunde lassen sich grundsitzlich als Folge von 2-Wege-Verbunden berech-
nen. Neben der Bestimmung der eigentlichen Verbundstrategie (Ship Whole, Semiver-
bund, Hash-Filter-Verbund) besteht somit als Teil der globalen Anfrageoptimierung auch
die Aufgabe, die Verbundreihenfolge festzulegen. Die Bestimmung der giinstigsten Rei-
henfolge ist jedoch sehr aufwendig, da die Anzahl moglicher Ausfiihrungsstrategien expo-
nentiell mit der Anzahl der Relationen wichst. Fiir zentralisierte DBS erfolgt die Bestim-
mung von Verbundreihenfolgen vor allem hinsichtlich der Reduzierung von Zwischen-
ergebnissen. Obwohl in Verteilten DBS die Grof3e der Zwischenrelationen die Kommu-
nikationskosten beeinflusst, reicht es zu deren Minimierung i. Allg. nicht aus, diejenige
Verbundreihenfolge zu wihlen, bei der die Vereinigung der Zwischenergebnisse den ge-
ringsten Umfang hat. Dies gilt selbst fiir einfache Ship-Whole-Strategien, falls die Basis-
relationen kleiner als die Zwischenrelationen sind, sodass es vorteilhafter ist, Erstere zu
tibertragen (siehe Beispiel 8.6).

Beispiel 8.6 Zur Illustration gehen wir von dem in Abb. 8.13 dargestellten Szenario aus:
Es ist der Verbund R <y S ><ip T zu berechnen, wobei die drei Relationen R, S und
T auf den Knoten K, K, und K3 platziert sind. Weiterhin seien |R| = |T| = 10.000,
|S| = 1000, jede Relation hat 5 Attribute und die Selektivitit der Verbunde sind sel(R <
S) = 0,01 bzw. sel(S < T) = 0,1.

Abb. 8.13 3-Wege-Verbund K1

7
A/ B

K2 K3
(D
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Die erste Gruppe (S1-S4) von méglichen Ship-Whole-Strategien basiert nun darauf,
dass eine der drei Relationen zum Knoten des Verbundpartners iibertragen, dort der erste
Verbund ausgefiihrt und das Zwischenergebnis zum dritten Knoten gesendet wird. Bei
der zweiten Gruppe (S5-S7) werden zwei der Basisrelationen zum jeweils dritten Knoten
tibertragen, wo dann der Gesamtverbund berechnet wird. Zum Vergleich betrachten wir
die Kommunikationskosten in Form der zu iibertragenden Attributwerte, wobei R — K,
den Transfer der Relation R zum Knoten K5, Jrs das Zwischenergebnis des Verbundes
R >< S und @K, die Berechnung am Knoten K, bezeichnet:

Strategie S1: R — Ky; Jps ;= R S J — K3, Jpsr := Jrs > T @K3;
cost =|R|-54+|Rp< S|-9=10.000-5+ 10.000- 1000 - 0,01 - 9 = 950.000 .

Strategie S2: T — Ky; Jsp ;=S >< T3 J — Ky; Jpst := R Jg7 @K,
cost = 10.000-5 + 10.000- 1000 - 0,1 -9 = 9.050.000 .

Strategie S3: S — Kj; Jrs := R>< S5 J — K35 Jrsy := Jps < T @K3;
cost = 1000-5 + 1000 - 10.000- 0,01 - 9 = 905.000 .

Strategie S4: W — K33 Jsp ;=S < T;J — Ky; Jpst := Rt Jg7 @K
cost = 1000-5 4 1000-10.000-0,1 -9 = 9.005.000 .

Strategie S5: R — K5, T — Ky Jpst := R S T @Kyp;
cost = 10.000-5 4+ 10.000 -5 = 100.000 .

Strategie S6: R — K3; S — K3; Jpst ;= R>< S T @K3;
cost = 10.000-5 + 1000 -5 = 55.000.

Strategie S7: S — K; T — K3 Jpst := R><x ST @Kj;
cost = 10.000-5 4 1000 -5 = 55.000.

Die Kostenberechnungen verdeutlichen, dass die Ship-Whole-Strategien S6 und S7
beziiglich der Transferkosten in diesem Beispiel deutlich besser abschneiden als die
verteilten Verbundberechnungen. |

Eine weitere Reduzierung der Transferkosten kann durch die in Abschn. 8.4 bereits be-
schriebene Semiverbund-Strategie erreicht werden. Ziel ist es dabei, die beteiligten Rela-
tionen durch einen Semiverbund auf die Tupel zu reduzieren, die tatséichlich im Endergeb-
nis erscheinen.
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Beispiel 8.7 Fiir die Anfrage R > S p< T aus Beispiel 8.5 konnen u. a. folgende Semi-
verbunde als Reduzierer eingesetzt werden:

R:=RxS
S'=8SxT
T'.=TxS

Das zu R >a S >« T #quivalente Gesamtergebnis kann dann aus R’ > S’ o<t 77 berech-
net werden. a

Eine solche Folge von Semiverbunden wird auch als Semiverbund-Programm bezeich-
net. Ziel der Optimierung ist es nun, das optimale Semiverbund-Programm zu finden. Ein
Programm, das alle beteiligten Relationen auf die Tupel reduziert, die im Endergebnis
erscheinen, wird als vollstindige Reduzierung (engl. full reducer) bezeichnet. Allerdings
lassen sich nicht fiir alle Anfrageklassen vollstindige Reduzierungen finden:

e Fiir Anfragen mit Zyklen im Verbundgraph kann keine vollstindige Reduzierung ge-
funden werden. Allerdings konnen derartige zyklische Anfragen in Baumanfragen
tiberfiihrt werden, indem eine Kante entfernt und ein zusétzliches Verbundpridikat
eingefiihrt wird, sodass das entfernte Pradikat transitiv abgeleitet werden kann [6].

e Fiir Baumanfragen ist das Finden einer vollstindigen Reduzierung leider immer noch
NP-schwer, sodass man ggf. auf heuristische Losungen zuriickgreifen muss.

Dagegen existieren Losungen mit polynomialem Aufwand fiir die wichtige Klasse von
verketteten Verbundanfragen (engl. chained queries), bei denen die Relationen geordnet
werden konnen und jede Relation nur mit der nichsten Relation dieser Ordnung verbunden
wird, d. h. in der folgenden Form:

Ri(Ay, Ay) > Ry(Ay, A3) < -+ <1 Ry (A, Apyr)

Das Anfrageergebnis steht dann am Ende dieser Kette zur Verfiigung. Algorithmen zur
Losung dieses Problems sind u. a. in [4, 12] beschrieben.

8.6 Ubungsaufgaben

Die Aufgaben beziehen sich auf folgende Relationen:

PERSONAL (PNR, PNAME, BERUF, GEHALT)
PROJEKT (PRONR, PRONAME, PROBUDGET)
PMITARBEIT (PNR, PRONR, DAUER).
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Ubung 8.1 (Datenlokalisierung (abgeleitete Fragmentierung))
Gegeben sei folgende horizontale Fragmentierung von Relation PROJEKT:

PROJEKT; = oprosunceT<1ee0ee (PROJEKT)
PROJEKT, = 0100000<ProBuDGET<800000 (PROJEKT)
PROJEKT3 = oprounceT>see0ee (PROJEKT)

Fiir PMITARBEIT liege eine abhidngige horizontale Fragmentierung vor:

PMITARBEIT; PMITARBEIT x PROJEKT;
PMITARBEIT, = PMITARBEIT X PROJEKT,
PMITARBEIT; PMITARBEIT x PROJEKT3

Bestimmen Sie fiir die Anfrage

SELECT PNR FROM PROJEKT PT, PMITARBEIT PM
WHERE DAUER > 10 AND PROBUDGET > 1000000
AND PT.PRONR = PM.PRONR

zunichst den initialen Fragmentausdruck. Nehmen Sie algebraische Optimierungen zur
weitestgehenden Reduzierung des Ausdrucks vor.

Ubung 8.2 (Datenlokalisierung (hybride Fragmentierung))
Relation PERSONAL sei folgendermaf3en fragmentiert:

PERSONAL; = mpg, pname (Opnr<20000 (PERSONAL))
PERSONAL, = mpnr, BERUF, GEHALT (OpnrR<20000 (PERSONAL))
PERSONAL3 = oOpnr>20000 (PERSONAL)

Bestimmen Sie fiir die Anfrage

SELECT PNAME
FROM PERSONAL
WHERE PNR = 4711

zunichst den initialen Fragmentausdruck. Nehmen Sie algebraische Optimierungen zur
weitestgehenden Reduzierung des Ausdrucks vor.

Ubung 8.3 (Einfache Join-Strategien)

Es seien |R| = 10.000, |S| = 1000 sowie die Selektivitit se/(R > §) = 0,001. Jede
Relation soll 5 Attribute umfassen. Welche Kommunikationskosten ergeben sich fiir ,,Ship
Whole* bzw. ,,Fetch as needed* bei Verbundausfithrung an Kz bzw. an Kg?
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Ubung 8.4 (Ship Whole vs. Semijoin vs. Bitvektor-Join)
Auf den Relationen PERSONAL und PMITARBEIT sei folgende Verbundanfrage zu bear-
beiten:

SELECT P.PNR, PNAME, BERUF, PRONR, DAUER
FROM PERSONAL P, PMITARBEIT PM
WHERE P.PNR = PM.PNR AND P.GEHALT > 60000

Die Relation PERSONAL hat 1000 Tupel, PMITARBEIT hat 1500 Tupel; beide Rela-
tionen seien an verschiedenen Knoten gespeichert. Die Anfrage soll an einem dritten
Knoten K initiiert werden; das Ergebnis ist dort auch auszugeben. Die Gehaltsbedingung
soll von 20 % der Angestellten erfiillt werden (Selektivititsfaktor 0,2); 25 % der Ange-
stellten sollen in keinem Projekt mitarbeiten. Bestimmen Sie die Kommunikationskosten
(#Nachrichten, #Attributwerte) fiir folgende Join-Strategien:

Ship Whole; Join-Berechnung an Knoten Kpwrtarse1ts
Ship Whole; Join-Berechnung an Knoten K,
Semijoin; Join-Bestimmung an Knoten Kpgrsonal,
Semijoin; Join-Berechnung an Knoten K,

Bitvektor-Join; Join-Berechnung an Knoten K.

Vor der Ubertragung sollen alle anwendbaren Selektionen und Projektionen durchgefiihrt
werden. Die Linge des Bitvektors soll 5 Attributwerten entsprechen; durch Anwendung
des Bitvektors soll sich die zuriickzuliefernde Tupelanzahl um 5 % erhohen.

Ubung 8.5 (Mehr-Wege-Join)
Bestimmen Sie fiir folgende Anfrage

SELECT *

FROM PERSONAL P, PROJEKT PT, PMITARBEIT PM

WHERE P.PNR = PM.PNR AND PT.PRONR = PM.PRONR
AND BERUF = "Programmierer"

die Kommunikationskosten fiir Ship-Whole- und Semijoin-Berechnung mit vollstdndi-
ger Reduzierung. Jede der drei Relationen sei an einem separaten Knoten gespeichert. Fer-
ner haben die Relation PERSONAL 1000 Tupel, PMITARBEIT 1500 Tupel sowie PROJEKT
200 Tupel. Die Anfrage soll an Knoten Kpgrsonar initiiert werden; das Ergebnis ist dort
auch auszugeben. Die Berufsbedingung soll von 10 % der Angestellten erfiillt werden
(Selektivititsfaktor 0,1); 25 % der Angestellten sollen in keinem Projekt mitarbeiten.
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Parallele Anfrageverarbeitung

In Abschn. 3.1 haben wir bereits die verschiedenen Arten der Parallelverarbeitung von
Datenbankoperationen vorgestellt und dabei die Kriterien Parallelitit innerhalb bzw. zwi-
schen Verarbeitungseinheiten, Daten- vs. Pipelineparallelitit sowie Verarbeitungs- vs.
E/A-Parallelitit diskutiert. Fiir die Parallelisierung von Anfragen hat dariiber hinaus die
Systemarchitektur in Form der in Abschn. 3.3 eingefiihrten Shared-*-Architekturen eine
grof3e Bedeutung: Parallele DBMS fiir Multicore- oder Multiprozessorsysteme erfor-
dern als Shared-Memory-Variante andere Verfahren als etwa Multiserverlosungen, die
als Shared-Disk- oder Shared-Nothing-Variante realisiert sein konnen. In diesem Ka-
pitel werden wir die sich daraus ergebenden parallelen Realisierungsmdéglichkeiten fiir
Anfrageoperatoren vorstellen und Fragen der Planauswahl und Optimierung diskutieren.

9.1 Parallele Realisierung undrer Anfrageoperatoren

Fiir die weitere Betrachtung gehen wir von einer horizontalen Verteilung der Relationen
aus. Diese kann entweder statisch in Form von Partitionen (wie im Fall einer Shared-
Nothing-Architektur) oder dynamisch zur Anfragezeit (z.B. in Shared-Memory- oder
Multicore-Systemen) erfolgen.

Der einfachste relationale Operator fiir eine Parallelisierung ist die Selektion. Wird
die Selektion direkt auf einer Basisrelation angewendet, kann sie entweder durch einen
Relationenscan oder — sofern ein passender Index fiir das Selektionspriddikat vorhanden
ist — durch einen Indexscan realisiert werden. Bei einer horizontalen Fragmentierung der
Relation R in die Fragmente Ry, ..., R,

R=|JR (1ziz<n)
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kann die Selektion op(R) parallel auf den n Fragmenten, d.h. den Datenknoten dieser
Fragmente, ausgefiihrt werden:

op(R) = Jop(R) (1 =i <n).

Die n Teilergebnisse miissen abschlieend vereinigt werden, wobei jedoch keine Dupli-
kateliminierung notwendig ist.

Im Fall einer Round-Robin-Fragmentierung miissen immer alle Fragmente verarbeitet
werden. Der Parallelisierungsgrad ist damit bei einer Shared-Nothing-Architektur auf die
Anzahl der Knoten begrenzt. In Shared-Disk-Systemen kann die Parallelisierung dagegen
dynamisch anhand der physischen Datenverteilung auf Disk sowie der aktuellen Auslas-
tung der Knoten (Prozessoren) erfolgen: Es muss nur sichergestellt werden, dass jeder
Prozessor ein eigenes Fragment zur Verarbeitung erhilt, die Fragmente zur Vermeidung
von Skew-Effekten (sieche Abschn. 9.5.3) gleich grof3 und auch grof3 genug sind, um den
Kommunikationsaufwand zu rechtfertigen.

Bei einer Bereichs- und Hash-Fragmentierung kann bei passenden Pridikaten die Se-
lektion auf die relevanten Fragmente beschrinkt werden. Allerdings reduziert dies nur
den Gesamtaufwand, die Kommunikationskosten und somit die Antwortzeit bleiben aber
erhalten.

Fiir die Projektion muss zwischen der (streng) relationalen Variante mit Duplikatelimi-
nierung und der Variante ohne Duplikateliminierung unterschieden werden. Die letztere
Form kann dquivalent zur Selektion parallelisiert werden:

wa(R) = Jma(R) (1 =i <n).

Dagegen basiert die Projektion mit Duplikateliminierung meist auf der Sortierung (siehe
Abschn. 7.2) oder einer hash-basierten Variante, bei der die Buckets der Hash-Tabelle auf
die Prozessoren verteilt werden und nur innerhalb eines Buckets auf Duplikate untersucht
werden muss.

Auch Aggregationen lassen sich bei horizontaler Fragmentierung in einem 2-Phasen-
Verfahren parallel berechnen. In der ersten Phase werden Aggregatfunktionen parallel auf
den Fragmenten berechnet. Anschlielend erfolgt in der zweiten Phase die zentrale Aggre-
gation der Teilaggregate. Die einfachste Form ist die Berechnung der Minima (MIN) und
Maxima (MAX) eines Attributs: Fiir ein Attribut A einer Relation R mit den Fragmenten
Ry,... R, gilt:

MIN(R.A) = MIN{MIN(R))....,MIN(R,)}
MAX(R.A) = MAX{MAX(R))....,MAX(R,)} .

Fiir die Aggregatfunktionen SUM, COUNT und AVG muss dagegen wieder beriicksichtigt
werden, ob Duplikate entfernt werden sollen. In diesem Fall ist wie bei der Projektion
zundchst eine sortier- oder hash-basierte Duplikateliminierung durchzufiihren. Anschlie-
end bzw. wenn keine Duplikateliminierung gefordert ist, konnen die Aggregatfunktionen
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wie folgt parallel berechnet werden:

SUM(R.A) = SUM{SUM(R))....,SUM(R,)}
COUNT(R.A) = SUM{COUNT(R,). ..., COUNT(R,)} .

Auf der Basis dieser beiden Aggregationen kann auch die Mittelwertsfunktion AVG be-
rechnet werden, indem in der ersten Phase sowohl SUM als auch COUNT parallel fiir jedes
Fragment bestimmt werden. Daraus kann anschlieBend in der zweiten Phase das finale
Aggregat berechnet werden:

SUM(R.A)

AVG(R.A) = —— 2
(R.4) COUNT(R.A)

Dieses Prinzip kann auch auf die Gruppierung mit Aggregationen libertragen werden,
um GROUP BY-Anfragen zu parallelisieren. Hierbei werden in der ersten Phase pro Frag-
ment Gruppierung und Aggregation durchgefiihrt. In der zweiten Phase werden die lokal
berechneten Aggregatwerte gemischt und wie oben beschrieben die Gesamtaggregate be-
rechnet. Allerdings stellt dieses zentrale Mischen den Engpass dar, da dieser Schritt auf
einem Knoten ausgefiihrt wird.

Abhilfe schafft hier eine Parallelisierung des Mischens. Ein erster Ansatz ist die Ver-
teilung der lokalen Aggregate durch eine Hash-Fragmentierung nach den Gruppierungs-
werten, sodass jeder Knoten fiir eine bestimmte Menge von Gruppen zustindig ist. Ein
zweiter Ansatz ist die Refragmentierung der Daten auf Basis des Gruppierungsattributs.
AnschlieBend konnen die Aggregationen parallel auf den neuen Fragmenten berechnet
werden — das Gesamtergebnis kann danach durch einfaches Zusammenfiigen erzeugt wer-
den. Nach [23] ist die erste Strategie fiir kleinere Gruppenzahlen besser geeignet, wihrend
die zweite Variante bei gro3en Gruppenzahlen Vorteile aufweist. Diese Variante bietet sich
auch fiir Shared-Memory-Architekturen mit Multicore-Prozessoren an, da auf diese Weise
zum einen der Synchronisations-Overhead durch den Zugriff auf gemeinsamen Speicher
reduziert und zum anderen nur kleine thread-lokale Hash-Tabellen benotigt werden, die
im Cache gehalten werden konnen [26].

9.2 Paralleles Sortieren

In Abschn. 7.2 haben wir bereits auf die Bedeutung von Sortieroperationen in Datenban-
kanfragen hingewiesen und ein fiir Datenbanksysteme geeignetes externes Sortierverfah-
ren vorgestellt. Da die Sortierung eine der teuersten Operationen darstellt, bildet sie einen
geeigneten Kandidaten fiir die Parallelisierung [3, 4]. Zur Nutzung von Datenparallelitit
sollte dabei die Eingabe bereits iiber mehrere Partitionen/Rechner verteilt sein (multiple
input). Ebenso ist nach [18] eine Partitionierung der sortierten Ausgabe (multiple out-
put) sehr wichtig, um die Verzogerung zur Erzeugung eines sequenziellen Ausgabestroms
zu vermeiden. Ferner sollten die Sortier- und Mischphasen parallel abgewickelt werden.
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Abb. 9.1 Dynamische, Datenknoten Mischknoten
bereichsbasierte Datenum-

verteilung zur parallelen > 1...1000
Sortierung
> 1001...2000
2001...3000

Zur Reduzierung des Kommunikationsaufwandes sollte dazu jedes Tupel hochstens ein-
mal {iber das Netzwerk verschickt werden [14]. In der folgenden Diskussion unterstellen
wir eine Shared-Nothing-Architektur. Eine Ubertragung der Ansitze auf Shared-Disk und
Shared-Everything ist jedoch leicht moglich.

Ein einfacher Ansatz zur parallelen Sortierung einer partitionierten Relation sieht vor,
die Partitionen an den Datenknoten parallel einzulesen und lokal zu sortieren. Danach wer-
den die so erzeugten Liufe an einen einzigen Mischknoten geschickt, wo durch Mischen
das sortierte Gesamtergebnis erzeugt wird. Dieser Ansatz hat jedoch den offensichtlichen
Nachteil, dass nur die erste Phase parallel arbeitet, wihrend das Mischen sowie die Ergeb-
nisausgabe sequenziell an einem Knoten erfolgen. Dieser Nachteil kann durch folgenden
Ansatz behoben werden.

Dabei erfolgt zunichst wieder das parallele Einlesen und Sortieren der verschiedenen
Partitionen der Relation, die dann jedoch unter mehrere Mischknoten aufgeteilt werden.
Hierbei kann das Einlesen vom Externspeicher entfallen, wenn die zu sortierenden Daten
als Ausgabe zuvor ausgefiihrter Operatoren noch im Hauptspeicher vorliegen. Diese dy-
namische Datenumverteilung durch Verschicken der Tupel wird iiber eine (dynamische)
Bereichspartitionierung auf dem Sortierattribut gesteuert. Dabei wird fiir p Mischprozes-
soren der Wertebereich des Sortierattributs vollstidndig in p disjunkte Intervalle zerlegt,
sodass etwa gleich viele Tupel pro Intervall entfallen. Ein Tupel, dessen Sortierattribut-
wert dem i-ten Intervall angehort, wird dann an den i-ten Mischknoten geschickt. Damit
enthilt jeder Mischprozessor alle Tupel des ihm zugeordneten Wertebereichsintervalls.
Die einzelnen Mischknoten mischen die bei ihnen eingehenden Tupelstrome parallel und
unterstiitzen eine partitionierte Ausgabe an den Benutzer. Dabei wird zunéchst das sor-
tierte Ergebnis des ersten Mischprozessors bereitgestellt, dann das des zweiten usw. Der
Algorithmus, der parallel in allen Phasen arbeitet, ist in Abb. 9.1 veranschaulicht. Nicht
gezeigt sind Plattenzugriffe fiir temporire Dateien, die sowohl an den Daten- als auch an
den Mischknoten notwendig werden konnen.
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In [18] wurde eine Verfeinerung dieses Ansatzes vorgestellt, bei dem zur Reduzie-
rung des Kommunikationsaufwandes nicht die vollstandigen Tupel zu den Mischknoten
geschickt werden, sondern lediglich die Sortierschliisselwerte sowie die Nummer des
zugehorigen Datenknotens. Die Ergebnistupel werden dann von den Datenknoten be-
reitgestellt, wobei die von den Mischknoten ermittelte Sortierreihenfolge festlegt, von
welchem Datenknoten das jeweils nédchste Ergebnistupel zu verwenden ist. Zur Bestim-
mung der dynamischen Bereichsfragmentierung wurde ferner vorgesehen, dass jeder Da-
tenknoten nach der lokalen Sortierung die bei ihm vorliegende Werteverteilung einem
Koordinatorknoten mitteilt. Dieser bestimmt aus den lokalen Werteverteilungen eine glo-
bale Bereichsfragmentierung, die allen Datenknoten mitgeteilt und zum Verschicken der
Daten (Sortierschliissel) zu den Mischknoten verwendet wird.

Eine weitere Alternative, die sich speziell fiir die Parallelisierung eignet, ist das Bitonic-
Merge-Sort-Verfahren, das auf der Idee der Sortiernetze [2] basiert. Ausgangspunkt dieses
Verfahrens ist die bitonische Folge: eine Folge von Schliisseln bei welcher der erste Teil
aufsteigend und der zweite Teil absteigend sortiert sind, bzw. wenn man die Elemente der
Folge so verschieben kann, dass diese Bedingung erfiillt wird. Beispiele sind die Folgen:

4,5,7,9,8,6,3,1
1,2,3,4,5,6,7,8.

Eine solche Folge (ag,a;, as, ...a,—) der Linge n kann bitonisch zerlegt werden, indem
zwei (bitonische) Teilfolgen s, und s, der Linge 75 in folgender Weise konstruiert werden:

51 = (min{ao,a%},min{al,a%ﬂ}, . ,min{a%_l,an_l})

Sy = (max{ao,a%},max{al,a%+1}, .. .,max{a%_l,an_l}) .

Fiir diese Folgen gilt, dass die Elemente der ersten Folge s; alle kleiner sind als die
Elemente der zweiten Folge. Die Zerlegung kann durch 5 Vergleicher (Komparatoren) er-
folgen, die genau zwei Schliissel sortieren. Mehrere Komparatoren kdnnen zu einer Stufe
zusammengefasst werden und parallel arbeiten. Durch die Verbindung mehrerer Stufen
entsteht so ein Sortiernetz.

Die bitonische Zerlegung einer Folge kann nun wiederum rekursiv auf beide Teilfolgen
angewendet werden. Bei wiederholter Anwendung entsteht so eine vollstindig sortierte
Folge.

Mochte man nun eine unsortierte Folge sortieren, muss diese zunéchst in eine bitoni-
sche Folge iiberfiihrt werden. Dies kann wie folgt erreicht werden. Eine Folge aus zwei
Elementen ist trivialerweise immer bitonisch. Wenn man nun zwei bitonische Folgen der
Linge 2 hat, kann daraus eine bitonische Folge der Linge 4 gebildet werden, indem die
erste Folge aufsteigend und die andere Folge absteigend sortiert werden. Allgemein kann
auf diese Weise aus zwei bitonischen Folgen der Linge n eine neue bitonische Folge der
Linge 2n konstruiert werden. Abbildung 9.2 illustriert dies anhand einer an [11] angelehn-
ten Beispielfolge in log(n) Schritten. Die Pfeile geben dabei jeweils die beiden Elemente
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Abb. 9.2 Bitonic Merge Sort Schritt| 1 2
fiir eine Folge von 8 Elemen- Stufe 1 9 1 3 ]
ten
5 l 2 2 l 1 1 1 l 0
2 5 1 2 2 2 1
3 T 3 3 l 3 3Yl 3 l 2
1 1 5 5 4 ¥V 4 3
8 l 6 7 T 8 8 6 l 4
6 8 8 7 7 5 5
4 T 7 6 T 6 6V 8 l 6
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A4 -
/I ," bitor;ische \‘\ bitonische
Bitonische Folge ! Zerlegung  \ Zerlegung
der Lénge 4 ! \
erzeugen ! v
4-elementige 8-elementige
Folge sortieren Folge sortieren

der Folge an, die verglichen werden, wobei die Pfeilspitze auf die Position zeigt, an der
das groBere Element stehen muss. Entsprechend dem oben beschriebenen Schema kdnnen
Richtung und Position der Pfeile fiir jede Stufe und jeden Schritt bestimmt werden. Fiir
jede Position p der Folge ist

e die Linge des Pfeils 250!,

e die Pfeilrichtung aufwirts, wenn zslpw mod 2 = 0, sonst abwiirts,

e das Vergleichselement in aufsteigender Richtung, wenn sich p in der ersten Hilfte der
aktuellen bitonischen Folge befindet, d. h.: p mod 25 < 2stufe—1

Der Aufwand des Bitonic Merge Sort betrigt O(n log® n) und liegt damit iiber dem Auf-
wand von Verfahren wie Quicksort. Allerdings lassen sich die Vergleicher eines Sortier-
netzwerkes sehr einfach parallel ausfiihren, insbesondere bei Shared-Memory-Systemen.
Eine weitere Variante ist Block Bitonic Sort [2], bei der die Vergleicher Blocke von
Schliisseln anstelle einzelner Elemente verarbeiten.

9.3 Parallele Verbundberechnung

Auch bei der parallelen Verbundberechnung besteht das Ziel in der effektiven Ausnutzung
mehrerer Prozessoren bzw. Cores. Hierbei sind zwei Aufgaben zu bearbeiten: zum einen
die (Um-)Verteilung der Daten auf die Prozessoren und zum anderen die lokale Berech-
nung des Verbundes durch diese Prozessoren, wobei fiir Letztere die in Abschn. 7.2 be-
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schriebenen Standardverfahren wie Nested-Loops-, Merge- und Hash-Verbund zum Ein-
satz kommen. Fiir die Umverteilung lassen sich zwei grundlegende Strategien anwenden:
die dynamische Replikation sowie die dynamische Partitionierung, die wir im Folgenden
néher vorstellen.

9.3.1 Dynamische Replikation

Bei der dynamischen Replikation wird eine der beiden Relationen partitioniert (im Weite-
ren als R bezeichnet) und auf die Verbundknoten aufgeteilt, wihrend die zweite (kleinere)
Relation S auf alle beteiligten Knoten kopiert (repliziert) wird. Je nach Architektur miis-
sen hierbei verschiedene Schritte durchgefiihrt werden.

Fiir die Variante zur Shared-Nothing-Architektur gehen wir von einer Aufteilung der
beiden Relationen in die Fragmente R,..., R, bzw. Si,...,S), aus, die an den korre-
spondierenden Knoten gespeichert sind. Alternativ konnen die Fragmente auch von dem
zuvor ausgefiihrten Anfrageoperator produziert werden und so bereits verteilt vorliegen.

Zur Verbundberechnung miissen die R-Knoten nach Initiierung durch den Koordinator
zunichst in einer Scan-Phase parallel ihre lokalen Fragmente lesen und an alle S-Knoten
senden (Abb. 9.3). Mit dem Empfang eines R;-Fragmentes kann jeder S-Knoten die
R-Relation rekonstruieren und den eigentlichen Verbund R < S; mit seinem eigenen
Fragment §; berechnen. Dies kann z. B. beim Hash-Verbund erfolgen, indem mit dem
S;-Fragment die Hash-Tabelle aufgebaut wird, sodass die eintreffenden R-Tupel direkt
verarbeitet werden konnen. Die lokalen Verbundergebnisse werden schlieBlich zuriick an
den Koordinator gesendet und dort zum finalen Ergebnis vereinigt.

Mit der dynamischen Replikation werden sowohl Daten- als auch Pipelineparallelitit
ausgenutzt. Datenparallelitit tritt beim parallelen Scan der R-Knoten sowie bei der Ver-
bundberechnung auf den S-Knoten auf. Pipelineparallelitit wird durch die gleichzeitige
Ausfiihrung der Scan-Phase auf den R-Knoten und der Verbundphase auf den S-Knoten
eingesetzt, da die S-Knoten zur Verbundberechnung nicht auf die Rekonstruktion der R-

Abb. 9.3 Verbundberechnung R-Knoten S-Knoten
durch dynamische Replikation ]

(1) Scanphase (@ Probephase
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Relation warten miissen. In gleicher Weise werden die Verbundergebnisse auch sofort an
den Koordinator gesendet, sodass hier ebenfalls Pipelineparallelitit genutzt wird.

Der wesentliche Vorteil der dynamischen Replikation ist die Eignung fiir beliebige Ver-
bundbedingungen, da die R-Relation komplett an allen .S-Knoten vorliegt. Demgegeniiber
steht als Nachteil der hohe Kommunikationsaufwand: Insgesamt muss die R-Relation an
die n Knoten mit S-Fragmenten geschickt werden, sodass der Aufwand mit dem Fragmen-
tierungsgrad von S und der Grofe von R steigt. Weiterhin ist der Berechnungsaufwand
vergleichsweise hoch, da an jedem S-Knoten der Verbund mit der gesamten R-Relation
berechnet werden muss.

Fiir Shared-Everything- und Shared-Disk-Architekturen entfillt grundsitzlich der
Kommunikationsaufwand, da alle Knoten direkten Zugriff auf die R- und S-Tupel haben.
Das mehrfache Lesen der R-Tupel durch die Verbundknoten kann dadurch verhindert wer-
den, dass die Tupel im Puffer gehalten werden, bis ihr Verbund mit allen S-Fragmenten
berechnet wurde. Der eigentliche Verbundaufwand ist jedoch genauso grofl wie bei der
Shared-Nothing-Architektur.

Abgesehen von der nicht notwendigen Kommunikation zwischen den Knoten besteht
der wesentliche Unterschied zwischen den Architekturvarianten in der Art und Weise der
Bereitstellung der R-Tupel: Bei der Shared-Nothing-Variante liefern die R-Knoten die
Tupel aktiv an die Verbundknoten wihrend bei den beiden anderen Varianten die R-Tupel
von den Verbundknoten angefordert werden.

9.3.2 Dynamische Partitionierung

Im Fall eines Gleichverbundes kann auf die vollstindige Replikation der Relation R ver-
zichtet werden, indem beide Relationen fragmentiert umverteilt werden, sodass jedes
Tupel nur an jeweils einen Verbundknoten geschickt wird.

Auch fiir diese Strategie gehen wir wieder von einer Aufteilung der beiden Relatio-
nen in Fragmente R;,..., R, und Si,..., S, aus. Initiiert vom Koordinator fiihren die
R- und S-Knoten parallel einen Scan ihrer lokalen Fragmente aus und senden die Tu-
pel an die zustindigen Verbundknoten. Die ,,Zustindigkeit™ wird durch ein geeignetes
Partitionierungskriterium auf den Verbundattributen ermittelt, wofiir sich die bekannten
Strategien wie Hash- oder Bereichspartitionierung anbieten. In Abb. 9.4 ist dies fiir ei-
ne Hash-Partitionierung mit der Hash-Funktion /& dargestellt. Durch diese Umverteilung
wird sichergestellt, dass R- und S-Tupel mit gleichen Verbundattributwerten an denselben
Verbundknoten geschickt werden. An den Verbundknoten k werden nach Eintreffen der
Tupel der n Fragmente von R (hier als Ry ; bezeichnet) sowie der Tupel der m Fragmente
von § (als Sy ; bezeichnet) die Relationen R; und Sy rekonstruiert und damit der lokale
Verbund Ry < S; mit einem der bekannten Verfahren berechnet. Dieses Ergebnis wird
schlieBlich an den Koordinator zuriickgeschickt und dort zum Gesamtergebnis gemischt.

Auch diese Strategie nutzt wieder Daten- und Pipelineparallelitit. Datenparallel wer-
den sowohl die Scan- auf den R- und S-Knoten als auch die Verbundphase auf den
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Abb. 9.4 Verbundberechnung durch dynamische Partitionierung

Verbundknoten ausgefiihrt. Pipelineparallelitit kann zwischen der Umverteilung und der
Verbundberechnung ausgenutzt werden, wenn die Fragmente Ry und S; vor dem Verbund
nicht vollstindig rekonstruiert werden, sondern etwa iiber einen Hash-Verbund verkniipft
werden. Bei Verfahren wie dem Sort-Merge- Verbund miissen dagegen zunichst alle Tupel
empfangen werden.

Die Verbundberechnung durch dynamische Partitionierung hat gegeniiber der Repli-
kation zunichst den Vorteil, dass Tupel nicht repliziert werden miissen. Weiterhin ist die
Anzahl der Verbundknoten nicht durch die vorliegende Fragmentierung der R-Relation
gegeben, sondern kann dynamisch gewéhlt werden. Dadurch ist auch eine bessere Lastver-
teilung moglich, wobei jedoch Skew-Effekte durch schiefe Verteilungen der Verbundat-
tributwerte beachtet und durch geeignete Hash-Funktionen bei der Hash-Partitionierung
bzw. Aufteilung der Wertebereiche bei einer Bereichspartitionierung behandelt werden
miissen. Auch lassen sich die Verbundknoten frei wihlen, d. h. beispielsweise in Abhén-
gigkeit von der Auslastung.

Ein Nachteil der dynamischen Partitionierung ist neben der Beschriankung auf Gleich-
verbunde der Umstand, dass fiir den allgemeinen Fall in einer Shared-Nothing-Architektur
beide Relationen umverteilt werden miissen und sich somit ein hoher Kommunikations-
aufwand ergibt. Dies kann jedoch vermieden werden, wenn eine der beiden Relationen
(hier als R bezeichnet) bereits nach dem Verbundattribut fragmentiert vorliegt. In diesem
Fall muss nur noch die zweite Relation S umverteilt werden, sodass deren Tupel zu den
Knoten mit den passenden R-Tupeln gesendet werden. Allerdings schrinkt dies wiederum
die Moglichkeiten einer dynamischen Lastbalancierung ein, da die Verbundknoten nicht
mehr frei wihlbar sind.

Sind beide Relationen nach dem Verbundattribut fragmentiert und die Tupel jeweils
demselben Knoten zugeordnet, kann komplett auf die Umverteilung verzichtet werden.
Dies ist konkret bei einer abgeleitet horizontalen Fragmentierung der Fall.
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Fiir Shared-Disk- und Shared-Everything-Architekturen beschrinkt sich Umverteilung
der Tupel natiirlich auf die Zuordnung zum richtigen Prozessor.

9.3.3 Parallele Hash-Verbunde

Fiir die hdufig auftretenden Gleichverbunde bietet sich der Einsatz von Hash-Verbunden
aufgrund des geringen CPU-Aufwandes und der Moglichkeit der Ausnutzung grofler
Hauptspeicher an. Die Grundvarianten der hash-basierten Verbundberechnung haben wir
bereits in Abschn. 7.2 vorgestellt. Von den diskutierten Strategien sind insbesondere
Varianten, die auf der Partitionierung des Bildbereichs basieren, fiir parallele Systeme
interessant.

Der GRACE Hash Join wurde urspriinglich fiir die GRACE-Datenbankmaschine entwi-
ckelt [17]. Wie bei den anderen Formen auch, geht der Verbundberechnung eine Partitio-
nierungsphase voraus, in der beide Relationen R und S gelesen und iiber eine Partitionie-
rungsfunktion (entweder als Hash- oder Bereichsfragmentierung) auf dem Verbundattribut
in k Partitionen zerlegt werden. Die GroBe der Partitionen wird dabei so gewihlt, dass sie
im Hauptspeicher gehalten werden kdnnen. Die eigentliche Partitionierung der Relationen
erfolgt, indem jeweils k Ausgabepuffer mit je mindestens einer Speicherseite reserviert
werden, in welche die Tupel eingefiigt werden. Die Pufferseiten werden asynchron auf
den Externspeicher geschrieben, sobald sie voll sind.

Dieses Partitionierungsschema stellt sicher, dass fiir alle i mit 1 < i < k die Verbund-
partner von Partition S; nur in der Partition R; auftreten konnen. Demzufolge geniigt es
fiir die Verbundphase, nur die jeweils korrespondierenden S;- und R;-Partitionen zu be-
trachten. Hierbei wird, wie in Abschn. 7.2 beschrieben, im Build-Schritt die Hash-Tabelle
aus den Tupeln der Partition S; aufgebaut und anschlieBend durch Lesen von R; und der
Anwendung der Hash-Funktion auf das Verbundattribut der Verbundpartner in der Hash-
Tabelle bestimmt (Probe-Phase).

Der Hybrid Hash Join [9] stellt eine Verbesserung des GRACE Joins dar, indem der
verfligbare Hauptspeicher wihrend der Partitionierungsphase besser ausgenutzt wird.
Hierfiir wird der Hauptspeicher, der nicht fiir den Ausgabepuffer reserviert ist, bereits
zum Aufbau der Hash-Tabelle fiir die erste Partition S| verwendet. Auf diese Weise kann
der Verbund R; < S bereits beim ersten Lesen der Relationen berechnet werden, ohne
dass Ry und S; auf den Externspeicher geschrieben und von dort wieder gelesen wer-
den miissen. Der Hybrid Hash Join kombiniert somit in gewisser Weise die Vorteile von
Simple Hash Join und GRACE Hash Join: Fiir den Fall eines sehr groBen Hauptspeichers
kann k = 1 gewihlt werden, womit sich ein Verhalten dhnlich zum Simple Hash Join
(ohne Partitionierung) ergibt. Reicht der Hauptspeicher dagegen nicht aus, muss k groBer
gewihlt werden. Damit verhilt sich das Verfahren wie der GRACE Hash Join, hat aber
noch den Vorteil des direkten Aufbaus der Hash-Tabelle fiir die Partition S;.

Die Partitionierungsfunktion sollte daher so gewihlt werden, dass die erste Partition
den fiir die Hash-Tabelle verfiigbaren Platz maximal ausnutzt. Der Idealfall, dass die in-
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nere Relation komplett in den Hauptspeicher passt (d.h. k = 1), ergibt sich dann als
Spezialfall.

Der Hybrid Hash Join verlangt jedoch i. Allg. eine ungleichméBige Partitionierung, um
den Hauptspeicher fiir die erste Partition bestmoglich nutzen zu kénnen. Zudem ist die ma-
ximale Nutzung des Hauptspeichers im Einbenutzerbetrieb zwar sinnvoll, kann allerdings
im Mehrbenutzerbetrieb parallel laufende Transaktionen benachteiligen. Diese Nachteile
konnen durch einen adaptiven Hash-Join umgangen werden, der auf der gleichférmigen
Zerlegung in q moglichst gleich grofle Partitionen aufbaut. Ein solcher Ansatz ist der
in [20] vorgestellte ,,Partially Preemptible Hash Join* (PPHJ). Dabei werden fiir die ersten
q der k S-Partitionen die Hash-Tabellen im Hauptspeicher gehalten, fiir die £ — g anderen
lediglich ein Ausgabepuffer von einer Seite. Somit ldsst sich fiir die ¢ ersten Partitio-
nen die Verbundberechnung unmittelbar ausfiihren, und nur fiir die restlichen Partitionen
werden E/A-Vorginge auf temporiren Dateien notig. Weiterhin kann die Anzahl der im
Hauptspeicher resident gehaltenen S-Partitionen dynamisch variiert werden. So wird de-
ren Anzahl verringert, wenn die Hash-Tabellen wegen ungenauer Schitzungen doch nicht
vollstindig Platz im Hauptspeicher finden oder wenn aufgrund von Speicheranforderun-
gen durch andere Transaktionen der fiir die Verbundbearbeitung verfiigbare Speicherplatz
reduziert werden muss. Fiir die betroffenen Partitionen werden dann die Tupel der Hash-
Tabelle auf eine temporére Datei ausgeschrieben und der Speicherplatz bis auf eine Seite
fiir den Ausgabepuffer freigegeben. Umgekehrt konnen bei wachsender Hauptspeicher-
verfiigbarkeit wihrend der Partitionierungsphase einige bereits ausgelagerte S-Partitionen
wieder in den Hauptspeicher geladen werden, um die weitere Verbundberechnung direkt
vornehmen zu konnen.

9.3.4 Verbundberechnung fiir Multicore-Systeme

Moderne Prozessoren wie Intels Core-Familie, AMDs Opteron, IBMs Power-Serie oder
SPARC-Prozessoren sind Mehrkernprozessoren (Multicore-Prozessoren), die mehrere
Hauptprozessorkerne auf einem einzigen Chip vereinen. Derartige Prozessoren sind
giinstiger herzustellen, als mehrere Prozessorsockel auf die Hauptplatine zu platzieren.
Zur Parallelisierung von Anwendungen fiir solche Systeme und somit auch von Daten-
bankanfragen kommen sogenannte Threads zum Einsatz. Hierbei handelt es sich um
leichtgewichtige Ausfiihrungseinheiten innerhalb eines Betriebssystemprozesses, die sich
die Betriebsmittel dieses Prozesses (z.B. Code-Segmente, Speicher) teilen. Derartige
Threads konnen den einzelnen Prozessorkernen zugeordnet und damit parallel abgearbei-
tet werden.

Aus Sicht der parallelen Datenbankverarbeitung konnen Multicore-Systeme zunéchst
wie SMP-Systeme mit einer Shared-Everything- Architektur betrachtet werden. Allerdings
bestehen einige Besonderheiten: Die Kerne sind sehr eng auf einem Chip integriert (teil-
weise mit gemeinsamen Caches), wodurch die Inter-Thread-Kommunikation schneller
ist, und sie bieten eine groflere Anzahl an Kernen (und damit gleichzeitig ausfiihrbare
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Threads). Weiterhin steigt die Rechenleistung seit Jahren schneller als die Speicherper-
formance, sodass die Zugriffslatenzen zum Hauptspeicher zunehmend zum Problem wer-
den [5].

Fiir eine effiziente Realisierung von Anfrageoperatoren fiir Muticore-Systeme ist es
daher notwendig, nicht nur hinsichtlich der Parallelisierung zu optimieren, sondern auch
beziiglich des Speichersystems. Ziel ist es demzufolge, zum einen den Synchronisations-
aufwand beim konkurrierenden Zugriff auf gemeinsame Betriebsmittel (wie z. B. gemein-
same Datenstrukturen) sowie zum anderen die Zahl der Cache Misses (in den CPU-Caches
wie L1 und L2 sowie im Translation Lookaside Buffer (TLB)) zu reduzieren.

Konkret mit (hash-basierten) Verbundoperationen fiir Multicore-Systeme beschiftigen
sich eine Reihe von Arbeiten, die sich in drei Klassen unterteilen lassen:

e nichtpartitionierende Verfahren,
e partitionierende Verfahren sowie
o radix-basierte Verfahren.

Nichtpartitionierende Verfahren fiir Hash-Verbunde (Abb. 9.5) basieren auf einer gemein-
samen Hash-Tabelle fiir alle Threads. Hierzu wird in der Build-Phase die kleinere Relati-
on R in gleich grofBe Teile aufgeteilt, die jeweils einem Thread zugeordnet werden. Diese
Threads arbeiten parallel und fiigen die Tupel in die gemeinsame Hash-Tabelle ein. Zum
Ubergang in die Probe-Phase werden die Threads durch eine Barriere (ein Synchroni-
sationspunkt zwischen Threads) synchronisiert. Anschlieend bearbeiten wiederum eine
Anzahl von Threads die Probe-Phase, in der die Relation S gelesen und die Tupel iiber
die Hash-Tabelle verbunden werden. Ein Problem kann dabei die Synchronisation der Zu-
griffe der konkurrierenden Threads auf die gemeinsame Hash-Tabelle darstellen. Hierfiir
kommen sogenannte Latches — leichtgewichtige Sperren — pro Bucket zum Einsatz. Bei
einer grolen Anzahl von Buckets ist die Kollisionswahrscheinlichkeit der Hash-Funktion

scan scan

() Build-Phase @ Probe-Phase

Abb. 9.5 Nichtpartitionierender Hash-Verbund
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Abb. 9.6 Partitioned Hash Join

jedoch relativ gering, sodass der Synchronisations-Overhead ebenfalls gering ist. Weiter-
hin ist die Synchronisation nur in der Build-Phase notwendig, da in der Probe-Phase nur
Leseoperationen auf der Hash-Tabelle ausgefiihrt werden.

Ein Problem einer gemeinsamen Hash-Tabelle sind die resultierenden wahlfreien Spei-
cherzugriffe. So wurde in [22] festgestellt, dass wenn die Hash-Tabelle grofer als der
CPU-Cache ist, nahezu jeder Zugriff auf die Hash-Tabelle zu einem Cache Miss fiihrt.
Es bietet sich daher an, die Relationen in Partitionen mit der Grof3e des CPU-Caches zu
zerlegen. Da bei modernen Prozessoren die L1-, L2- und L3-Caches pro Prozessorkern
vorhanden sind, kdnnen die Partitionen parallel durch jeweils eigene Threads bearbeitet
werden.

Der Partitioned Hash Join (Abb. 9.6) arbeitet in drei Phasen: In der ersten Phase
werden beide Relationen R und S unter Verwendung einer Hash-Funktion /; auf dem
Verbundattribut partitioniert, sodass Tupel mit gleichen Verbundattributwerten in die glei-
che Partition R; bzw. S; aufgenommen werden. In der folgenden pro Partition ausgefiihr-
ten Build-Phase wird mit einer weiteren Hash-Funktion %, fiir die kleinere der beiden
Relationen (hier R;) eine Hash-Tabelle aufgebaut, die in den CPU-Cache passt. Anschlie-
Bend wird ebenfalls parallel und pro Partition die Probe-Phase ausgefiihrt, in der fiir jede
S;-Partition die Tupel gelesen und iiber die jeweilige Hash-Tabelle mit den R;-Tupeln
verbunden werden.

Zur eigentlichen Partitionierung lassen sich verschiedene Techniken einsetzen. Grund-
sétzlich muss dabei zum einen die Partitions-ID bestimmt werden und zum anderen das
Tupel in diese Partition verschoben werden. Die Techniken sind im Einzelnen [8]:

o Unabhiingige Ausgabepuffer: Jeder Thread verwaltet hierbei einen eigenen Ausgabe-
puffer fiir jede Partition. Es ist somit kein Zugriff auf gemeinsame Datenstrukturen
(Puffer) notwendig, allerdings werden eine grofle Zahl von Puffern benétigt und die
Partitionen sind iiber viele Puffer fragmentiert.
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o Konkurrierende Ausgabepuffer: Hier wird ein gemeinsamer Puffer fiir alle Threads ver-
wendet. Beim Schreiben der Tupel in diesen Puffer ist jedoch eine Synchronisation
der konkurrierenden Zugriffe iiber Locks oder Latches notwendig, was einen erhohten
Aufwand produziert.

o Count-then-Move: Bei dieser Technik werden zwei Liufe iiber die zu partitionieren-
den Daten bendtigt. Im ersten Durchlauf bearbeitet jeder Thread einen vorbestimmten
Teil der Relation und zéhlt, wie viel Tupel dieser Thread pro Partition einfiigen wiirde.
Dafiir wird pro Thread und pro Partition ein Zihler benotigt. Dieser Schritt kann par-
allel und ohne Inter-Thread-Kommunikation erfolgen. Das Ende der Phase erfordert
jedoch eine Synchronisation (z. B. iiber eine Barriere), sodass die Threads ihre Zih-
ler austauschen kénnen. Damit kann jeder Thread seine eigenen Offsets pro Partition
berechnen. Im folgenden zweiten (wieder parallel ausgefiihrten) Durchlauf bearbeitet
jeder Thread erneut seinen Teil der Relation und verschiebt die Tupel anhand des Off-
sets an die richtige Stelle der Partition und aktualisiert seine Offsets entsprechend. Der
Vorteil dieser Technik ist das Fehlen einer Inter-Thread-Koordination (abgesehen von
der Synchronisation zwischen beiden Liufen), der Nachteil ist die Notwendigkeit von
zwei Durchldufen.

o Parallele Puffer: Dieses Verfahren arbeitet dhnlich wie das Prinzip der konkurrierenden
Puffer. Statt einzelner Tupel werden jedoch ,,Chunks* verwendet, d. h. zusammenhén-
gende Bereiche von einigen (wenigen) Tupeln mit exklusivem Zugriff der jeweiligen
Threads. Im Puffer wird somit mindestens ein Chunk pro Thread verwaltet, sodass sich
ein geringerer Synchronisationsaufwand ergibt.

Die Partitionierung reduziert die Zahl der Cache Misses in den CPU-Caches, fiihrt aber zu
einer zweiten Art von Cache-Problemen. Partitionen sind auf Hauptspeicherseiten im vir-
tuellen Speicher abgelegt. Die Umrechnung der virtuellen Adressen in physische Adressen
ist jedoch vergleichsweise aufwendig und wird daher von modernen CPUs fiir die zuletzt
zugegriffenen Seiten im TLB zwischengespeichert. Bei grofen Partitionen, die viele Sei-
ten umfassen, kommt es aber wieder zu Cache Misses im TLB und damit zu Performance-
EinbuBen. Der Radix-Cluster-Algorithmus (auch Radix Partitioning) sowie der darauf auf-
bauende Radix Join [5] sollen auch diese TLB-Cache-Misses vermeiden.

Beim Radix Clustering wird die Relation mehrfach sequenziell durchlaufen. In je-
dem Durchlauf werden die unteren b Bits der Schliisselwerte betrachtet, sodass dabei 22
Cluster (bzw. Partitionen) entstehen. Wie oben bei der Count-then-Move-Partitionierung
beschrieben, wird ein Histogramm mit den Haufigkeiten pro Partition bendtigt, aus dem
sich — berechnet als Prifixsumme — die neuen Positionen der Tupel berechnen lassen. Ab-
bildung 9.7 illustriert diesen Ablauf: Von den Schliisselwerten werden im ersten Schritt
die unteren zwei Bits (grau unterlegt) betrachtet. Beim Durchlaufen der Relation kann je-
des Tupel an der richtigen — durch das Histogramm bestimmten — Position abgespeichert
werden, die entsprechend aktualisiert wird. Im néichsten Durchlauf werden die nichsten
zwei Bits betrachtet, die Tupel wieder umverteilt usw. Auf diese Weise konnen mit weni-
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gen Durchldufen Partitionen in Cache-GroBe erzeugt und dabei die Anzahl der wahlfreien
Zugriffe auf Speicherseiten sowie auch die Anzahl der TLB-Misses reduziert werden.

Mit den durch das Radix-Clustering erzeugten Partitionen kann nun ein partitionier-
ter Hash-Verbund berechnet werden, indem die korrespondierenden Partitionen beider
Relationen R; und S; parallel verbunden werden. Grundsitzlich kann dies wie oben be-
schrieben erfolgen, in [16] werden jedoch zur Reduzierung der Cache Misses auch in der
Verbundphase die folgenden Schritte beschrieben:

1. Die kleinere Relation R; wird durchlaufen und es wird dhnlich wie in der Partitio-
nierungsphase unter Nutzung einer Hash-Funktion auf » Bits der Verbundwerte ein
Histogramm Hist konstruiert.

2. Die Prifixsumme wird auf dem Histogramm berechnet, um die Anfangspositionen der
Tupel zu bestimmen.

3. Die Tupel von R; werden entsprechend an den neuen Positionen eingeordnet, sodass
ein Block R] mit Tupeln entsteht. Histogramm und R zusammen bilden somit die
Hash-Tabelle.

4. Nachdem die Schritte 1-3 die Build-Phase représentieren, muss im letzten Schritt die
Probe-Phase ausgefiihrt werden. Hierbei ist zu beriicksichtigen, dass sich die Positio-
nen in der Hash-Tabelle aus dem Histogramm ableiten lassen, d.h. fiir einen Hash-
Wert k miissen die Eintrdge der Hash-Tabelle von der Position Hist[k] bis Hist[k + 1]
durchsucht werden. Weitere Details sind in [16] beschrieben.

Hash-Verbunde sind nur eine Moglichkeit zur Realisierung der Verbundberechnung auf
Multicore-Systemen. In [16, 1] werden dariiber hinaus spezielle Varianten des Sort-
Merge-Verbundes diskutiert und evaluiert, die SIMD-Operationen zur Implementierung
von Sortiernetzwerken (siehe Abschn. 9.2) nutzen.
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9.4 DerExchange-Operator

Fiir alle bisher beschriebenen Formen der Parallelisierung von Datenbankoperatoren wer-
den Mechanismen zur Interprozesskommunikation, zur Koordination der parallelen Pro-
zesse sowie fiir die ggf. notwendige (Re-)Fragmentierung der Daten benétigt. Anstatt
diese Mechanismen in jedem Operator zu implementieren, konnen diese auch in einem
separaten Operator gekapselt werden, der in den Anfrageplan eingefiihrt wird. In [13]
wurde dazu der Exchange-Operator eingefiihrt, der sowohl horizontale Parallelitiit (Da-
tenparallelitit) als auch vertikale Parallelitit (Task-Parallelitidt) unterstiitzt.

Der Exchange-Operator bietet die gleiche Schnittstelle wie alle anderen Planopera-
toren: das open/next/close-Interface des Volcano-Modells (sieche Abschn. 7.2). Somit
kann der Operator prinzipiell an jeder Stelle im Anfrageplan eingefiigt werden.

Fiir die vertikale Parallelisierung (Pipelining) trennt der Exchange-Operator zwei Pro-
zesse oder Threads und iibernimmt somit die Rollen von Konsumenten und Produzenten
(Abb. 9.8). Im Rahmen der open-Funktion erzeugt der Konsument einen neuen Pro-
zess/Thread. Dieser arbeitet als Produzent und initiiert und koordiniert die Teilanfrage.
Die Anfrageergebnisse werden gesammelt und iiber einen geeigneten Interprozesskom-
munikationsmechanismus (z. B. Shared Memory) zum Konsumenten gesendet. Der Kon-
sument stellt die Daten dann wiederum iiber seine next-Funktion zur Verfiigung. Aufgabe
des Exchange-Operators ist es daher auch, das push-getriebene Datenflussprinzip der In-
terprozesskommunikation auf das pull-getriebene Iteratorprinzip abzubilden.

Mit der horizontalen Parallelisierung ermdglicht der Exchange-Operator die bekann-
te Datenparallelitit durch Fragmentierung der Daten (Intra-Operator-Parallelitét). Hierbei
umfasst der Operator fiir jedes Fragment ein Produzenten-Konsumenten-Paar, die {iber ei-
ne Queue kommunizieren. Der Grad der Parallelitiit (die Anzahl der Fragmente) sowie die
Fragmentierungsstrategie werden dabei als Parameter des Exchange-Operators festgelegt.
Auf diese Weise kapselt der Operator auch hier die Kommunikation und alle Aspekte der
Parallelisierung (Abb. 9.9).

Abb. 9.8 Pipelining mit dem
Exchange-Operator
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Abb. 9.9 Datenparallelitit mit
dem Exchange-Operator

-
( Scan )

Der wesentliche Vorteil des Exchange-Operators besteht damit darin, dass alle anderen
Anfrageoperatoren unverindert bleiben konnen und keine Erweiterungen fiir die Paralle-
lisierung notwendig sind. Wie in Abschn. 9.3 behandelt, erfordern aber etwa Multicore-
Architekturen zur effizienten Nutzung spezielle Ma3nahmen.

In [15] werden noch weitere Aspekte wie der Einsatz in Shared-Memory-Systemen
und in Systemen mit verteiltem und hierarchischem Speicher behandelt sowie Implemen-
tierungsaspekte diskutiert.

9.5 Optimierung und Ressourcenallokation

Fiir die Optimierung paralleler Anfragen gelten grundsitzlich die gleichen Aussagen wie
fiir zentralisierte Datenbanksysteme (siehe Abschn. 7.4). Zusitzlich sind jedoch noch ei-
nige wichtige Aspekte zu beriicksichtigen:

e die Ausnutzung von Parallelitiit in den in Abschn. 3.1 beschriebenen Formen,

e die Planung und Zuordnung von Ressourcen wie Anzahl der parallelen Threads, Zu-
ordnung von CPUs und Speicher etc.,

e der Umgang mit Skew-Effekten, d. h. mit der Varianz von Bearbeitungszeiten der par-
allel ausgefiihrten Teilanfragen.

In den folgenden Abschnitten werden wir diese Aspekte genauer betrachten.
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9.5.1 Optimierung von Mehr-Wege-Verbunden

Ein wichtige Fragestellung bildet insbesondere die Optimierung von Mehr-Wege- Verbun-
den in Form einer Folge von biniren Verbunden. In Abschn. 7.4 haben wir bereits die
unterschiedlichen Verbundbdume vorgestellt und darauf hingewiesen, dass die traditio-
nelle Beschrinkung auf linksorientierte Verbundbdume fiir Parallelisierung nicht optimal
ist.

Betrachten wir hierzu eine Folge von Hash-Verbunden R; >< R, <1 --- <1 R,,. Ein
solcher Hash-Verbund wird bekanntlich in zwei Phasen ausgefiihrt: der Build-Phase und
der Probe-Phase. Die zweite Relation kann dabei erst dann fiir die Probe-Phase gelesen
werden, wenn die erste Build-Phase abgeschlossen ist. In Abb. 9.10 ist diese Abhéingig-
keit durch den dicken Pfeil von Relation R; zur Relation R, dargestellt. Die Abbildung
zeigt gleichzeitig den kompletten Abhingigkeitsgraphen fiir einen linksorientierten Ver-
bundbaum der Verbunde Vi, V5, ...V, _;.

Offensichtlich kann die Build-Phase von V), erst mit der Probe-Phase von V| beginnen
und die Probe-Phase von V), ist abhiingig vom vollstindigen Lesen von R,. Diese Strategie
erlaubt zwar ein Pipelining, aber kein paralleles Lesen der Relationen.

Abbildung 9.11 zeigt die gleiche Verbundanfrage mit einem rechtsorientierten Baum.
Auch hier sind wieder die Abhingigkeiten durch dicke Pfeile dargestellt. Die Abbildung
macht deutlich, dass die Relationen R;, R3, ..., R, parallel gelesen und in ihre Hash-
Tabellen eingefiigt werden konnen. Die einzige Abhingigkeit ist die Probe-Phase fiir R;:

Abb. 9.10 Abhingigkeits-
graph fiir einen linksorientier- A
ten Mehr-Wege-Verbund
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Abb. 9.11 Abhingigkeits-
graph fiir einen rechtsorientier- A
ten Mehr-Wege-Verbund
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Nachdem die Build-Phase abgeschlossen ist, kann R; verarbeitet werden und im Pipeli-
ning durch alle Hash-Tabellen gesendet werden.

Die erhohte Parallelitit dieser Strategie wird durch den Nachteil eines hohen Speicher-
bedarfs erkauft. Nur wenn die Hash-Tabellen fiir alle Relationen Rj, ..., R, im Haupt-
speicher gehalten werden konnen, ergeben sich deutliche Vorteile gegeniiber linksorien-
tierten Bdumen [21]. Der geringere Speicherbedarf linksorientierter Baume ist dagegen
vor allem bei hoher Verbundselektivitit sehr ausgeprigt.

Links- und rechtsorientierte Baume stellen im Prinzip nur die extremen Fille hinsicht-
lich des Speicherbedarfs dar. Als Kompromiss dazu wurden in [27] sogenannte Zick-Zack-
Bciume vorgeschlagen, die lineare (tiefe) Operatorbidume darstellen, bei denen jedoch fiir
Teilbdume zwischen linksorientierter und rechtsorientierter Vorgehensweise gewechselt
werden kann.

So kommt im Beispiel von Abb. 9.12a zunéchst ein linksorientierter Teilbaum zur
Auswertung, um den Verbund zwischen R; und R, zu berechnen. Das Ergebnis dieser
Operation bildet mit den Relationen R; und R, die jeweils linke Eingabe zu einem rechts-
orientierten und kann somit parallel in der Build-Phase verarbeitet werden.

Eine solche Kompromisslosung ermdglicht einen reduzierten Speicherbedarf gegen-
iber rechtsorientierten sowie einen hoheren Parallelititsgrad gegeniiber linksorientierten
Bédumen. Der Suchraum zur Optimierung erhoht sich allerdings, wobei rechts- bzw. links-
orientierte Biume als Spezialfille angesehen werden konnen.

Eine dhnliche Zielstellung wie mit Zick-Zack-Bdumen wird mit segmentierten rechts-
orientierten Baumen [6, 24] verfolgt. Diese ,,brechen* den Operatorbaum in eine Menge
rechtsorientierter Teilbdume (Segmente) auf, fiir welche die linken Eingaberelationen je-
weils hauptspeicherresident gehalten und daher parallel eingelesen werden konnen. Es
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Abb. 9.12 Alternative Baumstrukturen fiir Mehr-Wege-Verbunde, a Zick-Zack-Baum, b segmen-
tierter Verbundbaum

handelt sich dabei im Prinzip um eine Verallgemeinerung von Zick-Zack-Biumen, wo-
bei nicht nur tiefe, sondern beliebige Baumstrukturen (bushy trees) zugelassen werden,
wie das Beispiel in Abb. 9.12b zeigt. Zur Vereinfachung von Optimierung und Schedu-
ling-Entscheidungen wird zu jedem Zeitpunkt jeweils nur ein Segment bearbeitet, also
die Parallelitdt gegeniiber unbeschrinkten Operatorbdumen reduziert. Im Beispiel von
Abb. 9.12b wird die Berechnung von R, >< Rs erst begonnen, wenn die Berechnung
des linken Segmentes abgeschlossen ist.

9.5.2 Prozessorallokation

Neben der Bestimmung der optimalen Reihenfolge der Operatorausfiihrung besteht als
zweite Aufgabe die Zuweisung von Ressourcen an die einzelnen Operatoren. In einem
parallelen DBMS betrifft dies insbesondere die Zuordnung von Prozessoren. Dies kann
zur Ubersetzungs- bzw. Optimierungszeit der Anfrage (entweder als Teil der Optimie-
rung und einer nachgeschalteten Scheduling-Phase) oder zur Ausfiihrungszeit der Anfrage
durch adaptives Scheduling erfolgen. Prozessorallokation betrifft nicht nur die Zuweisung
von Prozessoren an Anfragen, sondern bei Nutzung von Intra-Anfrageparallelitit auch
die Bestimmung des Parallelisierungsgrades der Operatoren. Einerseits sollten die verfiig-
baren Prozessoren zur Erzielung kurzer Antwortzeiten ausgenutzt werden, andererseits
sollten die verarbeiteten Relationenfragmente eine minimale Grofle nicht unterschreiten,
da sonst der Overhead zu grof3 wird. Weiterhin muss die zugrunde liegende Architektur
beriicksichtigt werden: Fiir ein Multicore-System kann die Bestimmung der Anzahl der
parallelen Threads und deren Zuordnung zu Cores deutlich feingranularer erfolgen als in
einer Shared-Nothing-Architektur, wo die Anzahl der Fragmente den Parallelisierungs-
grad bestimmt und Kommunikation vergleichsweise teuer ist.
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Abb. 9.13 Antwortzeit und
Ausfiihrungseffizienz

Antwortzeit

Anzahl Prozessoren

Als ein konkretes Beispiel eines derartigen Scheduling-Problems wollen wir die Allo-
kation von Prozessoren fiir Mehr-Wege-Verbunde betrachten. Hierbei sind zwei Aspekte
zu beriicksichtigen: die Abhdngigkeiten der einzelnen Verbundoperationen sowie die An-
zahl der Prozessoren pro Verbund. Nach [7] konnen fiir jeden Verbund zwei Schwellwerte
beziiglich der Prozessorzahl angegeben werden: der Wert Py fiir die minimale Antwort-
zeit sowie der Wert Pg fiir die beste Ausfiihrungseffizienz. Der Grund hierfiir liegt in
der begrenzten Parallelisierbarkeit: Eine Hinzunahme von Prozessoren wirkt sich ab einer
bestimmten Anzahl negativ auf die Antwortzeit aus, da der Overhead fiir Komunikation
und Koordination zu hoch wird. Ausfiihrungseffizienz beschreibt das Verhiltnis von Ant-
wortzeit fiir einen Prozessor zum Produkt aus der Antwortzeit fiir n Prozessoren und n,

d.h.:
Antwortzeit fiir 1 Prozessor

n - Antwortzeit fiir n Prozessoren

Fiir einen linearen Speedup wiirde die Ausfiihrungseffizienz bei 1 liegen, bei sublinea-
rem Speedup entsprechend unter 1. Das bedeutet, dass die Ausfiihrungseffizienz bei der
Hinzunahme von Prozessoren so lange gut ist, wie sich der Speedup linear verhilt. Pr be-
zeichnet damit den Punkt, an dem die Ausfiihrungseffizienz deutlich abfillt (Abb. 9.13).

Mithilfe dieser beiden Parameter fiir jede Verbundoperation einer Anfrage lassen sich
nun diverse Heuristiken einsetzen, um den hohen Aufwand einer vollstindigen Suche nach
der optimalen Losung zu vermeiden. In [7] werden dazu u. a. die folgenden Heuristiken
beschrieben:

o Sequential Execution: Ausgehend von den Ausfiihrungsabhidngigkeiten der Verbund-
operationen werden die Verbunde nacheinander mit jeweils allen verfiigbaren Prozes-
soren ausgefiihrt.

e Fixed Cluster Size: Diese Strategie arbeitet dhnlich, nutzt aber nur eine feste Zahl an
Prozessoren.

o Minimum Time Point: Jedem Verbund werden Py Prozessoren nach Abb. 9.13 zugewie-
sen. Sofern die Ausfiihrungsabhiingigkeit und die Anzahl der Prozessoren es zuldsst,
konnen Verbunde parallel ausgefiihrt werden — damit werden sowohl Intra-Operator-
und Inter-Operator-Parallelitit ermoglicht.
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o Time-efficiency Point: Statt einem Verbund nur Pz Prozessoren zuzuordnen, wird mit
dieser Strategie ein Anzahl Prozessoren zwischen Pg und Py gewihlt, da sich die Ant-
wortzeit bei mehr als Pg noch deutlich verbessern konnte. Die Anzahl kann somit fiir
einen Verbund V durch P(V) = ¢- Pg+ (1 —¢) - Prpfireinc mit0 < ¢ <1
bestimmt werden. Hierbei werden die Verbunde entsprechend der Ausfiihrungsabhin-
gigkeiten durchlaufen und jeweils P Prozessoren (sofern verfiigbar) zugewiesen. Auch
hier werden sowohl Intra-Operator- als auch Inter-Operator-Parallelitit ermoglicht.

o Synchronous Top Down: Wihrend die obigen Heuristiken den Verbundbaum bottom-up
durchlaufen, startet diese Strategie mit einer Allokationsphase beim Wurzel-Opera-
tor und weist ihm die benétigte Anzahl P (V') an Prozessoren zu. Danach werden die
Kindknoten in folgender Weise bearbeitet: Gibt es nur einen Verbund V; als Kind,
werden diesem wiederum P (V;) Prozessoren zugeordnet. Hat V' dagegen zwei Ver-
bunde V; und V; als Kinder, wird diesen jeweils eine Anzahl Prozessoren proportional
zu den Verbundkosten zugewiesen. Erst in der zweiten Ausfiihrungsphase werden die
Verbunde dann entsprechend ihrer Abhéngigkeiten mit den zuvor zugewiesenen Pro-
zessorzahlen ausgefiihrt.

Diese Heuristiken behandeln allerdings nur die Prozessorzuordnung fiir Mehr-Wege-Ver-
bunde in Multiprozessor-Systemen und wurden auch nur simulativ untersucht. Weitere
Verfahren wurden u. a. in [19, 12] vorgeschlagen.

9.5.3 Skew-Behandlung

Die effektive Parallelisierung einer Operation in mehrere Teilanfragen verlangt, dass je-
de Teilanfrage moglichst gleich schnell bearbeitet wird, da die gesamte Bearbeitungs-
zeit durch die langsamste Teiloperation bestimmt ist. Die Varianz in den Bearbeitungs-
zeiten, die wir als Ausfiihrungs-Skew (execution skew) bezeichnen, ist jedoch oft nur
schwer zu begrenzen und beeintréichtigt somit Speedup und Skalierbarkeit (Abb. 9.14).
Ausfithrungs-Skew geht vielfach auf Daten-Skew zuriick, der vorliegt, wenn einzelne
Teiloperationen unterschiedlich grole Datenmengen zu verarbeiten haben. Daten-Skew
wiederum ist oft eine Folge ungleicher Werteverteilungen in der Datenbank (attribute va-
lue skew [25]). In der folgenden Diskussion unterstellen wir Einbenutzerbetrieb, wo die
Umgehung von Ausfiihrungs-Skew bereits ein groes Problem darstellt. Im Mehrbenut-
zerbetrieb verschirfen sich die Skew-Probleme, da das damit einhergehende Ausmalf} an
Behinderungen zwischen Transaktionen an verschiedenen Rechnern i. Allg. differiert.

Der Einsatz von Pipelineparallelitit (Inter-Operatorparallelitét) ist besonders anfillig
fiir Ausfiihrungs-Skew, da die von einzelnen Operatoren zu verarbeitenden Datenmengen
stark differieren konnen. Die Datenmengen sind zudem durch die konkreten Datenbank-
inhalte und Anfragecharakteristika bestimmt, welche von der Anfrageoptimierung jedoch
nicht beeinflussbar und deren Auswirkungen auf die Grée von Zwischenergebnissen oft
nur ungenau abschétzbar sind.
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TN

Abb. 9.14 Einfluss von Ausfiihrungs-Skew, a kein Skew (optimale Parallelisierung), b Ausfiih-
rungs-Skew
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Im Falle von Datenparallelitiit (Intra-Operatorparallelitiit) duBert sich Daten-Skew
meist in der Form von Partitions-Skew, der vorliegt, wenn Teiloperationen unterschiedlich
grof3e Datenpartitionen bearbeiten, die statisch oder dynamisch definiert sein kénnen. Fiir
parallele Verbundverfahren (Abschn. 9.3) kann sich Partitions-Skew in der Scan-Phase,
wihrend der dynamischen Umverteilung sowie in der Verbundphase negativ bemerkbar
machen. Dabei kdnnen nach [25] insgesamt vier Arten von Partitions-Skew unterschieden
werden, die auch kombiniert auftreten konnen:

e Datenverteilungs-Skew (tuple placement skew): Die statische Datenverteilung unter
mehreren Rechnern (bzw. Platten) fiihrte zu unterschiedlich groB3en Partitionen, so-
dass Leseoperationen (Scans) darauf unterschiedlich lange andauern. Bei Definition
der Datenverteilung auf einem Verteilungsattribut (Hash- bzw. Bereichsfragmentie-
rung, Abschn. 6.2) kann dies durch eine ungleichméBige Werteverteilung fiir dieses
Attribut und/oder eine ungeeignete Verteilungsfunktion hervorgerufen werden.

o Selektivitits-Skew: Die Scanoperationen auf den einzelnen Partitionen weisen unter-
schiedliche Selektivititsfaktoren auf, sodass sich unterschiedlich viele Tupel qualifi-
zieren. Ein Beispiel hierfiir ist etwa eine Bereichsanfrage auf dem Verteilungsattribut.

o Umverteilungs-Skew (redistribution skew): Die dynamische Umverteilung der Ergeb-
nisse der Scan-Phase fiihrt zu unterschiedlich grolen Verbundoperanden fiir verschie-
dene Verbundprozesse. Dies ist moglich aufgrund einer schiefen Werteverteilung fiir
das Verbundattribut und/oder einer ungeeigneten Verteilungsfunktion zur dynamischen
Partitionierung der Daten.

o Verbund-Produkt-Skew: Die Verbundselektivitit differiert zwischen den Verbundkno-
ten, sodass sich unterschiedlich viele Sitze fiir das Verbundergebnis qualifizieren.

Selektivitdts-Skew kann dynamisch kaum beeinflusst werden, da er durch die jeweilige
Anfrage sowie die gewéhlte Datenverteilung bestimmt ist. Voraussetzung zur Vermeidung
von Datenverteilungs- und Umverteilungs-Skew ist eine moglichst genaue Kenntnis der
Werteverteilung fiir das Attribut, auf dem die Verteilungsfunktion anzuwenden ist. Die
Hiufigkeit bestimmter Attributwerte kann entweder vollstindig in Form von Histogram-
men gefiihrt oder stichprobenartig iiber Sampling-Verfahren ermittelt werden. Zur Defini-
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tion der statischen Datenverteilung empfiehlt sich die Nutzung von Histogrammen, welche
durch Lesen aller Sitze ermittelt und im Katalog gespeichert werden konnen. Durch De-
finition einer auf die Werteverteilung abgestimmten Bereichspartitionierung kann dann
Datenverteilungs-Skew umgangen werden, insbesondere wenn der Primirschliissel als
Verteilattribut gewihlt wird (keine replizierten Attributwerte).

Fiir die dynamische Umverteilung kann die Werteverteilung i. Allg. vorab nicht abge-
schétzt werden, sodass sie dynamisch zu ermitteln ist. Der Aufwand hierfiir ist relativ
gering fiir Sort-Merge-Verbunde, wenn bereits vor der Umverteilung eine Sortierung an
den Datenknoten erfolgt. Die Werteverteilung kann dann ndmlich wéhrend des Sortie-
rens bestimmt und an einem ausgezeichneten Knoten fiir alle Datenknoten kombiniert
werden (dhnlich wie fiir parallele Sortierverfahren, Abschn. 9.2). Anderenfalls muss iiber
einen Sampling-Ansatz eine Approximation der Werteverteilung bestimmt werden. Der
Aufwand hierfiir kann nach [10] relativ gering gehalten werden, jedoch ist eine effektive
Stichprobenerhebung erst moglich, wenn die umzuverteilenden Datenmengen vollstindig
vorliegen [14]. Dies impliziert, dass Pipelineparallelitit zwischen Scan- und Verbundpha-
se nicht mehr nutzbar ist.

Umverteilungs-Skew ldsst sich bei (in Anniherung) bekannter Werteverteilung fiir das
Verbundattribut auch wieder am besten durch eine Verteilung iiber eine Bereichspartitio-
nierung erreichen [10], da hiermit in etwa gleich grofle Partitionsgrofen gebildet wer-
den konnen. Weiterhin ldsst sich auch der Extremfall, dass das gehdufte Auftreten eines
einzigen Wertes zu Skew fiihrt, behandeln, wihrend eine Hash-Funktion alle Sétze mit
tibereinstimmendem Verbundattributwert dem gleichen Verbund-Prozessor zuordnet. Die
Losung besteht darin, Tupel mit dem betreffenden Verbundattributwert w mehreren Ver-
bundprozessoren zuzuordnen (iiberlappende Bereiche), sodass die einzelnen Partitionen
in etwa die gleiche GroBle annehmen. In diesem Fall muss jedoch darauf geachtet wer-
den, das vollstindige Verbundergebnis zu erhalten. Eine Moglichkeit besteht darin, die
Sitze der ersten Relation mit Verbundattributwert w unter mehreren Verbundprozesso-
ren zu partitionieren und die zugehdrigen Sétze der zweiten Relation an den betreffenden
Verbundprozessor zu replizieren (d. h. an alle Verbundprozessoren mit w-Sitzen der ers-
ten Relation zu schicken). Der umgekehrte Ansatz ist, die w-Sétze der ersten Relation zu
replizieren und die der zweiten Relation zu partitionieren.

Beispiel 9.1 Fiir die folgenden Relationen R und S soll der Verbund iiber Attribut B an
zwei Verbundprozessoren berechnet werden.

R(A.B) S(B.C)
(1,3) (1,1

(2,3) (2,2)
(3,3) (3,3)
4,4) 4,4)

3.4



9.5 Optimierung und Ressourcenallokation 199

Es wird entschieden, dass die Tupel im Wertebereich 1-3 fiir B dem ersten und im Bereich
3-5 dem zweiten Verbundprozessor zugeordnet werden, sodass der Verbundattributwert 3
zwei Prozessoren zugeordnet wird. Eine Partitionierungsmdoglichkeit von R hierzu ist, die
R-Tupel (1, 3) und (2, 3) dem ersten und die Tupel (3, 3) und (4, 4) dem zweiten Verbund-
prozessor zuzuordnen. In diesem Fall ist das S-Tupel (3, 3) zu replizieren, also beiden
Verbundprozessoren zuzuweisen, um das vollstindige Verbundresultat zu erhalten. O

Das Ausmalf von Verbund-Produkt-Skew ist durch die Werteverteilung des Verbundat-
tributs beider Relationen bestimmt, wie sie sich im Verbundergebnis niederschlédgt. Eine
Bereichspartitionierung der beiden Eingaberelationen in je p etwa gleich groB3e Partitio-
nen (p = Anzahl der Verbundprozessoren) reicht daher zur Vermeidung dieses Skew-
Typs nicht aus, da der Umfang der Verbundergebnisse fiir die einzelnen Partitionen stark
schwanken kann. Die Losung erfordert vielmehr eine Abschitzung der Gesamtgrofie des
Verbundergebnisses sowie der dabei entstehenden Werteverteilung fiir das Verbundattri-
but, welche aus der Werteverteilung fiir die Eingaberelationen abgeleitet werden kann.
Damit ldsst sich dann eine Bereichspartitionierung festlegen, welche fiir jeden der p Ver-
bundprozessoren ein etwa gleich grofles Teilergebnis ergibt. Problematisch ist dabei vor
allem wieder der Fall, wenn aufgrund stark ungleicher Werteverteilung ein einzelner At-
tributwert zur Uberlastung eines Verbundprozessors fiihrt. Solche Werte sind dann von
mehreren Prozessoren zu bearbeiten, wobei wieder fiir eine der Relationen eine Partitio-
nierung, fiir die andere eine Replizierung der entsprechenden Sitze an die zustindigen
Verbundprozessoren notwendig wird. Zur Balancierung der Last ist es hierzu auch oft
erforderlich, mehr Partitionen (Bereiche) als Verbundprozessoren zu bilden und jedem
Prozessor mehrere Partitionen zuzuweisen [10].

Beispiel 9.2 Es soll ein Verbund zwischen zwei Relationen mit je 10.000 Sétzen be-
stimmt werden, wobei Verbundattributwert w in beiden Relationen 1000-mal vorkommen
soll, alle iibrigen Werte dagegen nur einmal. Fiir den Wert w ergeben sich somit 1 Mio.
Resultatstupel, gegeniiber hochstens 9000 Ergebnistupeln fiir die anderen Werte. Bei 10
Verbundprozessoren ist einer somit hoffnungslos iiberlastet, wenn jeder Verbundattribut-
wert nur einem Rechner zugeordnet wird (wie bei einer Hash-Funktion der Fall). Auch
eine Bereichspartitionierung mit einer Aufteilung der Relationen in 10 Bereiche ergibt
den gleichen Effekt, da die w-Tupel nur 1/10 der Sitze ausmachen und somit einer Par-
tition (einem Verbundprozessor) zugewiesen werden. Zur Losung des Problems miissen
die w-Tupel offenbar von allen 10 Verbundprozessoren bearbeitet werden, sodass fiir den
Attributwert w bereits wenigstens 10 Partitionen vorzusehen sind. Fiir die Zuordnung
der anderen Werte sind nochmals mindestens 10 Wertebereiche erforderlich, sodass also
jedem Verbundprozessor wenigstens 2 Partitionen zugewiesen werden. Die 1000 w-Sitze
der ersten Relation konnen somit unter den 10 Verbundprozessoren partitioniert werden,
wihrend die 1000 w-Sétze der zweiten Relation an jeden Verbundprozessor gehen. Damit
umfasst das Teilergebnis jedes Verbundprozessors 100.000 w-Tupel, wie zur Lastbalan-
cierung bzw. Vermeidung von Verbund-Produkt-Skew erforderlich. |
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9.6 Ubungsaufgaben

Ubung 9.1 (Parallele Verbundberechnung)

Relation R (1 Mio. Tupel) sei an 4 Rechnern (n = 4), Relation S (100.000 Tupel) an 2
Rechnern (m = 2) gespeichert. Wie hoch ist der Kommunikationsumfang (in MB) fiir die
Datenumverteilung zur parallelen Verbundberechnung

o fiir dynamische Replikation,

o fiir dynamische Partitionierung und 5 Verbundrechner (p = 5),

o fiir dynamische Partitionierung, wenn fiir S’ das Verteil- mit dem Verbundattribut iiber-
einstimmt, nicht jedoch fiir R?

Die TupelgroBe betrage 100 Byte.

Ubung 9.2 (MindesthauptspeichergroBe fiir partitionierten Hash-Verbund)
Der GRACE-Hash-Join partitioniert S und R in g Partitionen, falls die kleinere Relation S
nicht in den Hauptspeicher passt. Zeigen Sie, dass bei einer GroBe der S-Relation von b
Seiten eine Hauptspeichergrofie von wenigstens Vb + 1 Seiten erforderlich ist.

Ubung 9.3 (TID-Hash-Join)

Eine Reduzierung des Speicherbedarfs von Hash-Verbunden ergibt sich, wenn in der
Hash-Tabelle anstelle der vollstindigen Sitze nur die Schliisselwerte fiir das Verbund-
attribut sowie die Verweise (Tupelidentifikatoren, TID) auf die Sitze gespeichert werden.
Diskutieren Sie Vor- und Nachteile eines solchen Ansatzes. Welche Auswirkungen erge-
ben sich fiir die parallele Verbundberechnung in Shared-Nothing-Systemen?

Ubung 9.4 (Paralleler Hash-Verbund mit Uberlaufbehandlung an Datenknoten)
Geben Sie analog zu Abschn. 9.3 einen Algorithmus fiir einen parallelen Hash-Verbund
in Shared-Nothing-Systemen an, bei dem die Uberlaufbehandlung gemiB dem GRACE-
Ansatz an den Datenknoten erfolgt.

Ubung 9.5 (Paralleler Hash-Verbund bei Shared-Everything)
Wie konnen die Algorithmen zur parallelen Hash-Verbundberechnung fiir Shared Every-
thing abgewandelt werden?

Ubung 9.6 (Daten-Skew)

Der Verbund zwischen R und S soll parallel auf 5 Verbundprozessoren berechnet werden.
R umfasse 500, S 1000 Tupel, der Wertebereich fiir das Verbundattribut liege zwischen
1 und 1000. Der Wert 1 soll in R und S je 200-mal auftreten, der Wert 2 100-mal in R
und 600-mal in §; alle iibrigen Werte sollen hochstens einmal pro Relation vorkommen.
Welche Skew-Effekte sind zu erwarten, wenn eine Hash-Funktion zur Umverteilung der
Tupel verwendet wird? Welche Bereichspartitionierung vermeidet diese?
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Parallele Analyse groBer Datenmengen 1 0
mit MapReduce

MapReduce ist ein 2004 von Google in [4] vorgestelltes Programmiermodell fiir die da-
tenparallele Verarbeitung riesiger Datenmengen in Clustern. Aufgrund seiner Einfachheit,
hohen Flexibilitdt und der Moglichkeit, auf vergleichsweise einfache Weise hochparallele
Datenverarbeitungs- und Analyseprogramme zu schreiben, hat das MapReduce-Modell in
kurzer Zeit eine weite Verbreitung gefunden. Nachdem wir in Kap. 3 bereits am Beispiel
von Hadoop auf Architekturaspekte von MapReduce-Systemen eingegangen sind, wollen
wir in diesem Kapitel die Techniken zur parallelen Datenverarbeitung mit dem MapRe-
duce-Paradigma vorstellen. Neben dem Basismodell diskutieren wir dabei auch darauf
aufbauende Ansitze wie Datenflusssprachen sowie aktuelle Erweiterungen.

10.1 Grundlagen

Idee und Name von MapReduce sind von den map- und reduce-Primitiven funktionaler
Programmiersprachen wie Lisp oder Haskell inspiriert. Dort kann mithilfe von map eine
Funktion f,, auf alle Elemente einer Liste angewendet und damit eine neue Liste produ-
ziert werden. Das folgende, in Python formulierte Beispiel illustriert dies anhand einer
Liste, deren Elemente jeweils verdoppelt werden.

>>> map(lambda x: x * 2, [1, 2, 3, 4])
[2, 4, 6, 8]

Es handelt sich hierbei um eine Funktion héherer Ordnung, die Funktionen als Argumen-
te (hier f,,) verarbeiten kann. Die Funktion f,, als Argument von map ist ein Lambda-
Ausdruck, der seine Argument X jeweils mit 2 multipliziert.

Dagegen kann reduce (in anderen Programmiersprachen auch als fold oder
accumulate bezeichnet) genutzt werden, um eine Funktion f,. zur (paarweisen) Kombi-
nation der Elemente einer Liste anzuwenden. So zeigt das folgende Python-Beispiel eine
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Anwendung von reduce zur Addition der Elemente einer Liste — das Argument ist hier
eine Lambda-Funktion zur Addition zweier Zahlen.

>>> reduce(lambda x, y: x+y, [1, 2, 3, 4])
10

Auch reduce ist somit eine Funktion h6herer Ordnung.

Das MapReduce-Modell nutzt nun nicht exakt die gleiche Semantik (siehe hierzu
u.a. [6]), ibernimmt aber die Idee der Funktionen hoherer Ordnung. Dies bedeutet, dass
der Entwickler nur die oben mit f;,, und f, bezeichneten Funktionen implementieren
muss.

Die Motivation hierfiir liefert ein Beispiel eines Suchmaschinenbetreibers [5]: Neh-
men wir an, es miissen 20 Mrd. Webseiten von jeweils 20 KB GroBe verarbeitet werden.
Dies entspricht einer Datenmenge von ca. 400 TB. Ein einzelner Computer wiirde bei ei-
ner I/O-Leistung der Festplatte von 40 MB/s allein fiir das Lesen ca. 121 Tage benétigen
und miisste bei Standardfestplatten von 1 TB auch ca. 400 Platten allein fiir das Speichern
besitzen. 400 Maschinen mit je einer Festplatte wiirden dagegen nur gut 7 Stunden beno-
tigen, mit weiteren 400 Maschinen konnte die Verarbeitungszeit weiter halbiert werden.

Das Problem ist in diesem Fall jedoch die Entwicklung und der Betrieb der Software,
da ein verteiltes System implementiert werden muss, dass mit mehreren Hundert Maschi-
nen arbeitet. Es besteht ein hoher Aufwand fiir Kommunikation und Koordination der
Verarbeitung sowie fiir die Zustandsiiberwachung. Weiterhin ist die Fehlersuche in einem
derart verteilten System sehr schwierig und der Umgang mit Ausfillen ist eine zentrale
Aufgabe. Auch dies ldsst sich leicht verdeutlichen, wenn man annimmt, dass ein Server
im Durchschnitt alle 3 Jahre einmal ausfillt (zur Vereinfachung ca. 1000 Tage). Betreibt
man jedoch 10.000 dieser Server, dann bedeutet dies statistisch pro Tag ca. 10 Ausfille!
Der Ausfall einer Maschine wihrend der Verarbeitung der Webseiten ist somit nicht mehr
der seltene Ausnahmefall, sondern die Regel — bei einer naiven ,,Neustart-im-Fehlerfall*“-
Strategie besteht die Gefahr, dass die Verarbeitung niemals abgeschlossen werden kann.
Alle diese MaBnahmen zur Kommunikation, Koordination und Ausfallsicherheit miissten
nun fiir jedes neu zu 16sende Problem immer wieder implementiert werden. MapReduce-
Systeme wie Hadoop setzen daher hier an, um den Entwickler von diesen nichtproblems-
pezifischen Aufgaben zu befreien.

Die Anwendungsbereiche von MapReduce liegen iiberall dort, wo traditionelle Daten-
banksysteme ungeeignet sind. Hierzu zéhlen u. a.

e die Verarbeitung groBer Mengen unstrukturierter Daten wie Texten oder von Daten, fiir
die sich nur schwer relationale Schemata angeben lassen,

e Finsatzgebiete, in denen eine kostengiinstige Skalierbarkeit benotigt wird und daher
zum einen Commodity-Hardware zum Einsatz kommt sowie zum anderen eine einfa-
che Anpassung des Clusters durch Hinzunahme von Knoten moglich sein soll.

Daher ist es auch verstindlich, dass das MapReduce-Paradigma von Webfirmen wie Goo-
gle, Yahoo oder Facebook vorangetrieben wurde und inzwischen in Clustern von bis
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zu mehreren 1000 Knoten zum Einsatz kommt. Neben Googles eigener, nichtoffentli-
cher Implementierung gibt es eine ganze Reihe von Umsetzungen in den verschiedensten
Programmiersprachen — das bekannteste Framework ist sicher das Apache-Projekt Ha-
doop [10]. Daneben existieren aber auch diverse kommerzielle Produkte wie Cloudera,
IBM Biglnsights sowie Integrationen in eher klassische DBMS.

10.2 MapReduce als Programmiermodell

MapReduce basiert auf einem sehr einfachen aber flexiblen Datenmodell: Die Ein- und
Ausgabe der map- und reduce-Funktionen sind Datensitze aus Schliissel-Wert-Paaren
(k,v). Beispiele hierfiir sind Paare wie Dokument-URL/Dokumentinhalt fiir Webdo-
kumente, Dokument-URL/Wort fiir das Vorkommen von Wortern in Dokumenten oder
Objekt-ID/Attributliste zur Reprisentation von Objekten mit ihren Attributwerten. Wich-
tig ist hier, dass Schliissel zwar zur Identifizierung von Paaren genutzt werden, dabei aber
nicht eindeutig sein miissen. So konnen mehrere Dokument-URL/Wort-Paare mit der
gleichen Dokument-URL auftreten, wenn verschiedene Worter im gleichen Dokument
vorkommen.

Mit diesem Datenmodell kann die Signatur der map- und reduce-Funktionen wie folgt
angegeben werden:

map(kl, Ul) — list Of(kz, Uz)
reduce(k,, list of (v;)) — list of (v3)

Die Signaturen machen zum einen deutlich, dass die map-Funktion die Schliissel bzw.
Werte der Datensitze verdndern kann. Schliissel haben somit keine besondere Bedeutung,
sondern dienen nur dazu, Datensitze iiber gleiche Schliissel zu gruppieren. Zum anderen
geht das Ergebnis von map nicht direkt in den Aufruf von reduce ein. Stattdessen werden
erst alle Datensétze mit gleichem Schliissel k, gruppiert und dann gemeinsam an reduce
tibergeben. Hierbei wird Datenparallelitit ausgenutzt, indem jeweils die gleiche map- bzw.
reduce-Funktion auf einen Teil der Daten angewendet wird. Abbildung 10.1 verdeutlicht
diesen Ablauf.
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Abb.10.1 Ablauf bei MapReduce
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1 Function map(Key: String, Value: Text) is
2 (KNr,URL) « split (Value,’,);

3 emit (URL, KNr);

4 end

5 Function reduce(URL: String, KNrList: list of String) is
6 Count + 0;

7 foreach k € KNrList do

8 | Count « Count + 1;

9 end

10 emit (URL, Count);

11 end

Abb.10.2 MapReduce-Programm zur Hiufigkeitsbestimmung

Zunichst werden die Datensétze {iber einen speziellen Reader aus einer Datei gelesen.
Bereits hier findet eine Partitionierung der Daten statt: Jeder Mapper (d. h. der Aufruf der
map-Funktion) verarbeitet seine eigene Partition (eine Folge von Datensétzen), indem der
fiir die jeweilige Problemstellung relevante Ausschnitt aus dem Datensatz extrahiert wird
und ein ggf. neuer Schliissel berechnet wird. Die resultierenden Schliissel-Wert-Paare wer-
den als Zwischenergebnis zuriick an das MapReduce-Framework gegeben. Nun werden
alle Zwischenergebnisse gesammelt und anhand ihres Schliissels gruppiert, beispielsweise
tiber eine Sortierung. Die auf diese Weise sortierten Zwischenergebnisse werden anschlie-
Bend auf die Reducer aufgeteilt, wobei alle Datensédtze mit dem gleichen Schliissel zum
gleichen Reducer (eine Instanz der reduce-Funktion) geschickt werden. Der Reducer
fasst die Daten in anwendungsspezifischer Weise (z. B. durch Aggregation) zusammen
und gibt das Ergebnis aus. Dieser Ablauf ist immer gleich, nur die Berechnung innerhalb
der Mapper bzw. Reducer ist anwendungsspezifisch.

Betrachten wir hierzu ein einfaches Beispiel. Gegeben sei eine Logdatei mit Webzu-
griffen von Kunden mit den Feldern (Zeit, Kundennummer, URL), wobei Zeit zunichst den
Schliissel bildet. Die Aufgabe ist es dabei, die Zugriffshiufigkeiten aller URLs zu bestim-
men. In SQL konnte dies offensichtlich mit einer GROUP BY-Anfrage zusammen mit einer
Aggregation gelost werden. Ein dhnlicher Ansatz ist auch mit MapReduce moglich: Zu-
nichst werden alle Datensétze gelesen und iiber map parallel nach der URL als Schliissel
gruppiert. Dies erfolgt, indem in der map-Funktion ein neuer Schliissel (die URL) erzeugt
und der Datensatz damit als Zwischenergebnis (hier durch emit notiert) geschrieben wird
(Zeile 3 in Abb. 10.2).

Fiir den anschlieenden reduce-Schritt werden alle Kundendatensétze mit der glei-
chen URL als Liste an einen Reducer gesendet. Zur Hiufigkeitsbestimmung muss daher
jeweils nur noch die Anzahl der Kunden pro URL (d.h. die Léange der Liste) bestimmt
werden (Zeile 7-9). In Abb. 10.3 sind diese Schritte noch einmal verdeutlicht.

Mit MapReduce lassen sich jedoch nicht nur Gruppierungs- und Aggregationsproble-
me 16sen, zu denen auch das typische WordCount-Beispiel zdhlt. Auch Aufgaben wie
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Abb. 10.3 Hiufigkeitsbestim-
mung am Beispiel
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Suchen und Sortieren sowie relationale Anfrageoperatoren konnen sehr einfach realisiert
werden. In Abschn. 10.4 werden wir dies genauer beschreiben.

10.3 MapReduce-Programmierung mit Hadoop

Bisher haben wir MapReduce nur als Programmierparadigma fiir die datenparallele Verar-
beitung betrachtet. In dieser Form kann es auf ganz unterschiedliche Weise implementiert
werden: zum einen in verschiedenen Programmiersprachen, zum anderen in verschiede-
nen Ausfiihrungsmodellen wie etwa als Programmiermuster fiir Multi-Threaded-Program-
me oder auch als massiv verteiltes System (siehe auch Abschn. 3.6).

Im Folgenden wollen wir die konkrete Implementierung eines MapReduce-Programms
mit dem Hadoop-Framework betrachten und greifen dazu das Beispiel aus Abb. 10.2 auf.
Hadoop ist in der Programmiersprache Java implementiert, demzufolge werden auch Ma-
pReduce-Programme meist in Java geschrieben, obwohl auch Schnittstellen zu anderen
Programmiersprachen existieren (z. B. iiber Hadoop Pipes fiir C++). Das Hadoop-Frame-
work stellt hierzu eine Reihe von Java-Schnittstellen und Basisklassen zur Verfiigung [14].
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public class URLCountMapper

2 extends Mapper<LongWritable, Text, Text, IntWritable> {

3 final static IntWritable one = new IntWritable(1);

5 public void map(LongWritable key, Text value, Context context)
6 throws IOException, InterruptedException {

7 String record = value.toString();

8 String[] fields = record.split(",");

9 context.write(new Text(fields[2]), one);

10 }

11 }

Abb.10.4 Hadoop-Implementierung des Mappers

Die wichtigsten Klassen' sind im Paket org.apache.hadoop.mapreduce zu finden:
die abstrakte Klasse Mapper als Basisklasse fiir die Realisierung der Mapper und die
Klasse Reducer entsprechend fiir Reducer.

In Abb. 10.4 ist die Java-Implementierung des Mappers dargestellt, Abb. 10.5 zeigt den
Reducer-Teil. Die Basisklassen Mapper und Reducer sind generische Typen (Generics).
Die Typparameter sind dabei der Datentyp des Eingabeschliissels der Datensitze, Daten-

public class URLCountReducer

2 extends Reducer<Text, IntWritable, Text, IntWritable> {
3 public void reduce(Text key, Iterable<IntWritable> values,
4 Context context)

5 throws IOException, InterruptedException {

6 int count = 0;

7 for (IntWritable value : values) {

8 count += value.get();

9 }

10 context.write(key, new IntWritable(count));

11 }

12}

Abb. 10.5 Hadoop-Implementierung des Reducers

! Die folgenden Beispiele nutzen die neue API Version 1.x.
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public class URLCounter {

2 public static void main(String[] args) throws Exception {

3 Job job = new Job();

4 job.setJobName("URL Counter");

5 job.setJarByClass (URLCounter.class);

6 job.setMapperClass (URLCountMapper.class);
job.setReducerClass (URLCountReducer.class);

8 job.setOutputKeyClass(Text.class);

9 job.setOutputValueClass(IntWritable.class);

1 FileInputFormat.addInputPath(job, new Path(args[0]));
12 FileOutputFormat.setOutputPath(job, new Path(args[1]));

14 System.exit(job.waitForCompletion(true) ? 0 : 1);

Abb.10.6 Job-Implementierung in Hadoop

typ des Eingabewerts, Datentyp des Ergebnisschliissels und Datentyp des Ergebniswerts.
Fiir unser Beispiel der map-Funktion zum Zihlen der Haufigkeiten von URLs demnach
LongWritable fiir Zeitstempel als Schliissel, Text fiir den restlichen Datensatz, Text
wiederum fiir den Schliissel der Zwischenergebnisse (hier: die URL) und IntWritable
fiir die Héaufigkeit. LongWritable bzw. IntWritable sind spezielle Wrapper-Klassen
fiir Long und int-Werte. Abgesehen von diesen Klassen besteht die einzige Besonderheit
im Schreiben des Schliissel-Wert-Ergebnispaares iiber die Methode write des context-
Objektes.

Ein Reducer muss von der Basisklasse Reducer abgeleitet werden und die Methode
reduce implementieren (Abb. 10.5). Hierbei wird die Liste der Werte zu einem Schliis-
sel iiber eine Iterable-Schnittstelle bereitgestellt, sodass innerhalb des Reducers tiber
alle Werte iteriert werden kann. Auch hier wird das Ergebnis iiber context.write()
geschrieben. Weiterhin ist zu beachten, dass die Typparameter der Eingabe (hier: Text,
IntWritable) denen des Map-Ergebnisses entsprechen.

Mithilfe dieser beiden Klassen kann nun der eigentliche Job definiert werden. Dies
erfolgt im Rahmen einer Klasse mit einer main-Methode, in der ein Objekt der vordefi-
nierten Hadoop-Klasse Job instanziiert wird und dabei auch die Mapper- und Reducer-
Klassen sowie die Pfade fiir die Ein- und Ausgabe angegeben werden (Abb. 10.6).

Wird diese Klasse zusammen mit den beiden Klassen URLCountMapper und
URLCountReader kompiliert und in einem Jar-File url-job.jar zusammengefasst,
kann der MapReduce-Job wie folgt ausgefiihrt werden:
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hadoop jar url-job.jar URLCounter \
-fs hdfs://host1:8765/home \
-jt jtracker:3456 input output

Hierbei bezeichnen die Optionen -fs die Default-URI des HDFS-Dateisystems, -jt
Hostname und Port des Job-Trackers sowie input das HDFS-Verzeichnis mit den Einga-
bedaten bzw. output das Verzeichnis fiir die Ergebnisse.

Dieses Beispiel macht zwei Dinge deutlich. Erstens ist das Problem der Parallelisierung
der Verarbeitung durch Partitionierung der Daten vor dem Entwickler nahezu vollstindig
verborgen: Der Entwickler kann sich auf die Verarbeitung der Daten innerhalb der Map-
und Reduce-Klasse konzentrieren.

Zweitens sind MapReduce-Programme in ihrer Struktur sehr eingeschrinkt, da sie
immer aus einem Map-Teil und einem (wenn auch optionalen) Reduce-Teil bestehen. Er-
fordert eine Losung mehrere MapReduce-Schritte, miissen Workflows definiert werden.
Im einfachsten Fall eines sequenziellen Workflows kann dies einfach durch Nacheinan-
derausfithrung mehrerer Jobs erreicht werden:

Job jobl = new Job();
jobl.setJobName("First MR Job");

jobl.waitForCompletion();
Job job2 = new Job();

job2.setJobName(SSecond MR Job");
job2.waitForCompletion();

Dabei bildet die Ausgabe des ersten Jobs die Eingabe des zweiten. Sollen komplexere
Workflows in Form beliebiger azyklischer gerichteter Graphen definiert werden, kénnen
Systeme wie Apache Oozie [11] eingesetzt werden. Oozie ist ein Workflow-Scheduler,
der die Ausfiihrung einer Menge von MapReduce-Jobs anhand einer in XML definierten
Ablaufbeschreibung iibernimmt. Dennoch bleiben die Beschrinkungen auf die Primitive
Map und Reduce, die Verarbeitung einer einzelnen Eingabedatei und das einfache Schema
aus Schliissel-Wert-Paaren — deutlich wird diese Einschrinkung, wenn man eine klas-
sische Datenbankoperation wie den Verbund zweier Relationen betrachtet (siehe hierzu
Abschn. 10.4).

Verschiedene Erweiterungen versuchen diese Einschrinkungen aufzuheben. Neben
speziellen Datenflusssprachen, auf die wir in Abschn. 10.5 eingehen werden, sei an dieser
Stelle stellvertretend das Cascading-Framework genannt. Cascading ist eine Java-Biblio-
thek, die eine Abstraktionsebene oberhalb von MapReduce bildet. Diese Abstraktionen
betreffen die Struktur der Datensditze, indem Tupel aus benannten oder positionalen Fel-
dern statt einfacher Schliissel-Wert-Paare unterstiitzt werden, hoherwertige Operationen
(sogenannte Pipes) wie Each, GroupBy oder CoGroup (fiir Verbunde), die auf Map- und
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Reduce-Operationen abgebildet werden, sowie Flows als ausfiihrbare Représentation von
Datenverarbeitungspipelines, die durch Pipes gebildet werden.

10.4 Datenbankoperationen mit MapReduce

MapReduce ist zundchst nur ein Programmierparadigma fiir datenparallele Programme.
Dies bedeutet, dass alle Datenverarbeitungsschritte von Hand implementiert werden miis-
sen, solange keine Bibliothek von Standardoperationen genutzt wird. Bei der Umsetzung
von Verarbeitungsoperationen sollten aus Effizienzgriinden die wesentlichen Prinzipien
von MapReduce (Zerlegung von Aufgaben in zwei Teilfunktionen, parallele Ausfiihrung
von Map- und Reduce-Tasks, schliisselbasierte Zuordnung der Daten) beriicksichtigt wer-
den. Im Folgenden wollen wir dies anhand der Umsetzung ausgewéhlter relationaler An-
frageoperationen vorstellen.

Filter bzw. Selektion Zustandslose Operationen, die nur auf einen einzelnen Datensatz
angewendet werden, sind am einfachsten zu realisieren. Ein Beispiel hierfiir ist die Selek-
tion, die sowohl als Teil des Map-Tasks als auch des Reduce-Tasks implementiert werden
kann. Hierbei werden nur die Datensétze in das jeweilige Ergebnis aufgenommen, welche
die Selektionsbedingung erfiillen. Wihrend die Integration im Map-Task eine Vorfilte-
rung erlaubt, kann mit einer Selektion im Reduce-Task eine HAVING-Bedingung simuliert
werden.

Sortierung Die auf den ersten Blick komplex erscheinende parallele Sortierung ist mit
MapReduce sehr einfach zu realisieren, da — wie in Abschn. 3.6.2 dargestellt — MapRedu-
ce eine effiziente Sortierfunktion als Teil des ,,Shuffle & Sort“-Schritts mitbringt. Hierzu
muss zu jedem Datensatz im Map-Task ein Schliissel aus den Sortierattributen generiert
werden, sodass die Datensiitze vom MapReduce-Framework danach sortiert werden kon-
nen. Der Reduce-Task realisiert dann im einfachsten Fall nur noch eine Identititsfunktion,
die alle eingehenden Datensétze unverédndert ausgibt.

Projektion mit Duplikateliminierung In dhnlicher Weise wie die Sortierung kann die
relationale Projektion mit Duplikateliminierung umgesetzt werden. Auch hier wird im
Map-Task aus den Projektionsattributen ein Schliissel generiert, der zur Sortierung als Teil
der ,,Shuffle & Sort“-Phase genutzt wird. Im Reduce-Task sind danach zu jedem Schliissel
alle Duplikate zugeordnet und kdnnen entsprechend eliminiert werden.

Gruppierung und Aggregation Das in Abschn. 10.3 dargestellte Beispiel der Analyse
einer Logdatei ist bereits eine Anwendung der Gruppierung mit Aggregation. Verallge-
meinert man dies, so iibernimmt der Map-Task die Gruppierung der Datensitze, indem
aus den Gruppierungsattributen ein Schliissel abgeleitet wird, mit dem der Datensatz an
das MapReduce-Framework zuriickgegeben wird. Im Reduce-Task liegen anschlieend zu
jeder Gruppe alle Datensitze vor, die nun in geeigneter Weise aggregiert werden konnen.



212 10 Parallele Analyse groBer Datenmengen mit MapReduce

Verbund Die bei der Gruppierung angewendete Idee der Partitionierung der Datensitze
anhand ihres Schliissels kann auch fiir die Umsetzung der Verbundoperation genutzt wer-
den. Hierbei muss jedoch berticksichtigt werden, dass MapReduce nur eine Eingabedatei
verarbeitet und nicht zwischen rechter und linker Relation unterscheidet. Daher besteht
der erste Schritt bei der Verbundberechnung im Map-Task im Hinzufiigen eines Attri-
buts zur Unterscheidung beider Relationen. Anschliefend kann wiederum ein Schliissel
auf Basis des Verbundattributs generiert und der Datensatz als Map-Ergebnis geschrieben
werden. Im Reduce-Task sind danach alle Datensitze zu einem Schliissel — und damit alle
Verbundpartner aus beiden Relationen — verfiigbar. Demzufolge kann hier der eigentliche
Verbund berechnet werden, indem jeder Datensatz der ersten Relation mit jedem Daten-
satz der zweiten Relation verkniipft wird. Offensichtlich handelt es sich bei dieser Variante
um einen Gleichverbund durch Partitionierung, weitere Varianten sind u. a. in [3, 7] be-
schrieben.

10.5 Datenflusssprachen fiir MapReduce

Der groBlen Flexibilitit von MapReduce als Programmierparadigma stehen eine Reihe
von Nachteilen gegeniiber. Auf die rigide Aufteilung in Map- und Reduce-Tasks und das
sehr einfache Datenmodell haben wir im vorigen Abschnitt schon hingewiesen. Hinzu
kommt, dass die Programmerstellung auf einem vergleichsweise niedrigen Abstraktions-
niveau erfolgt (vergleichbar mit Ausfiihrungsplidnen in Datenbanksystemen) und so die
Gefahr suboptimaler und nur schwer wartbarer Programme mit Performanzproblemen be-
steht.

Datenflusssprachen wie Pig [8] oder Jagl [2] versuchen daher, die Vorteile deklarativer
(Anfrage-)Sprachen wie SQL (z. B. einfache und kompakte Formulierung, Optimierbar-
keit) mit dem MapReduce-Paradigma zu verbinden. Als ein Vertreter soll im Folgenden
Pig — eine Komponente des Hadoop-Systems — niher betrachtet werden.

Das Pig-Projekt umfasst die eigentliche Sprache Pig Latin sowie einen Compiler fiir
Pig-Latin-Skripte, die in ein oder mehrere MapReduce-Jobs iibersetzt und auf Hadoop
ausgefiihrt werden konnen. Ein Pig-Skript besteht aus einer Sequenz von Datentransfor-
mationsschritten, wobei jeder Schritt durch eine Anweisung formuliert wird.

Pig basiert auf einem geschachtelten Datenmodell. Aus atomaren Werten wie Zei-
chenketten und numerischen Werten konnen Tupel als Folge heterogener Werte gebil-
det werden. Kollektionen von Tupeln sind entweder Bags mit Duplikaten oder Maps als
Schliissel-Element-Paaren, wobei Elemente wiederum Bags, Maps, Tupel oder atomare
Werte sein konnen. Das Schema von Bags und Maps ist dabei flexibel, d. h., die einzelnen
Tupel bzw. Elemente kdnnen von verschiedenen Typen sein. Abbildung 10.7 illustriert
dies anhand eines Beispiels eines Bags aus zwei Tupeln.

Pig-Anweisungen mit Datentransformationsoperationen erwarten typischerweise ein
oder im Fall binédrer Operationen wie Verbund mehrere Bags als Eingabe und produzieren
wiederum ein Bag als Ergebnis. Diese Bags werden iiber Variablen referenziert, sodass
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Abb.10.7 Tupel in Pig { ( urly - 0?/14/2014])
)

K#42, (Magdeburg, Sachsen-Anhalt),
urly - 07/15/2014

K#43, (Dresden, Sachsen), urly = 07/14/2014
urlg ~ 07/15/2014

das Ergebnis einer Operation als Eingabe der nichsten Operation verwendet werden kann
und sich daraus der Datenfluss ergibt. Pig unterstiitzt als Standardoperationen u. a.:

e LOAD zum Laden von Datensitzen aus Dateien, die typischerweise in HDFS abgelegt
sind. Das Schema der Datei kann dabei explizit angegeben werden.

e FOREACH entspricht im Wesentlichen einer relationalen Projektion, indem ein
GENERATE-Ausdruck auf jedes Tupel eines Eingabe-Bags angewendet wird.

o FILTER realisiert eine Selektion zur Filterung von Tupeln anhand einer gegebenen
Bedingung.

o ORDER sortiert die Tupel eines Bags entsprechend eines Sortierkriteriums.

e COGROUP ist eine Basisoperation zur Gruppierung von Tupeln aus einem oder mehreren
Bags, mit deren Hilfe andere Operationen realisiert werden konnen.

e JOIN berechnet den Gleichverbund zwischen zwei Bags. Hierbei handelt es sich jedoch
nur um eine syntaktische Kurzform fiir den COGROUP-Operator.

e GROUP entspricht der relationalen Gruppierung, jedoch ohne Aggregation. Diese kann
mittels einer nachfolgenden FOREACH-Anweisung realisiert werden. Auch bei der
Gruppierung handelt es sich um eine Kurzform der COGROUP-Anweisung.

e DISTINCT eliminiert Duplikate durch Anwendung einer Gruppierung.

e UNION berechnet die Vereinigung von zwei oder mehreren Bags.

e STORE und DUMP schreiben die Ergebnisse (d. h. die Tupel eines Bags) in eine Datei
bzw. auf die Standardausgabe.

Wie aus dieser Auflistung ersichtlich, bildet die COGROUP-Operation die Grundlage fiir
weitere Operationen. Mit einer Anweisung wie

result = COGROUP web_log BY cust_id, customers BY cust_id;

werden die Datensitze aus web_10g und customers nach den Gruppierungsattributen
(hier: cust_id) gruppiert. Im Ergebnis entsteht fiir jede Gruppe ein Datensatz, der aus
dem Gruppenwert und je einem Bag pro Eingabe mit den Datensétzen zum Gruppenwert
besteht (Abb. 10.8).

Dieses Prinzip ermdglicht es, nicht nur einen Gleichverbund zu berechnen, sondern
auch tiber die in den Bags geschachtelten Datensitze zu aggregieren.

Ein (Gleich-)Verbund wie

result = JOIN web_log BY cust_id, customers BY cust_id;
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Abb. 10.8 Prinzip der COGROUP-Operation

ist damit nur noch eine Kurzform fiir folgende Anweisungsfolge:

temp_result = JOIN web_log BY cust_id,
customers BY cust_id;
result = FOREACH temp_result
GENERATE FLATTEN(web_log), FLATTEN(customers);

Die Funktion FLATTEN in der FOREACH-Anweisung iibernimmt hierbei die Entschach-
telung der Bags, wobei fiir jeden Datensatz in einem Bag das Kreuzprodukt mit allen
anderen GENERATE- Ausdriicken berechnet wird.

In Abb. 10.9 ist ein vollstindiges Skript zur Analyse der Logdatei aus unserem Bei-
spiel dargestellt, in dem die Anzahl der Aufrufe pro Webdomain von Thiiringer Nutzern
bestimmt werden. Hierzu wird zunichst die Logdatei eingelesen und aus der URL die
Domain abgeleitet. Anschlie3end werden die Kundendaten gelesen, nach dem Bundesland
gefiltert. Die so verarbeiteten Log- und Kundendaten werden nun iiber die Kundennummer
verbunden und nach der Webdomain gruppiert. Mit einer FOREACH-Anweisung werden
die Daten nun aggregiert (COUNT_STAR ist das Aquivalent zu COUNT (%) in SQL). Ab-
schlieBend wird das Ergebnis in eine HDFS-Datei zuriickgeschrieben.

Im Beispiel in Abb. 10.9 wird zur Ableitung der Domain aus der URL eine benutzerde-
finierte Funktion (User Defined Function — UDF) verwendet. Derartige UDFs stellen ein
wichtiges Mittel zur Erweiterung von Pig um anwendungsspezifische Funktionalitidten dar
und konnen eingesetzt werden:
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1 web_log = LOAD 'logfile.csv’

2 USING PigStorage(',’') AS (zeit, kno, url);

s web_log2 = FOREACH web_log

4 GENERATE zeit, kno, url AS web_domain;

s kunden = LOAD ’'kunden.csv’ USING PigStorage(',')

6 AS (kno, ort, bundesland);

»  th_kunden = FILTER kunden BY bundesland == 'Thiringen’;

s jres = JOIN web _log2 BY kno, th_kunden BY kno;

s gr = GROUP jres BY web_domain;

1 result = FOREACH gr

1 GENERATE jres.web_domain, COUNT_STAR() AS anzahl;
12 STORE result INTO 'result.data’ USING PigStorage();

Abb.10.9 Pig-Skript zur Logdateianalyse

e als skalare Funktionen fiir die FOREACH-Operation, wobei auch komplexe Werte wie
Bags oder Maps als Eingabe oder Ergebnis verarbeitet werden konnen,

e als Aggregatfunktionen,

e als Lade- und Speicherfunktionen fiir LOAD und STORE.

UDFs werden in Java implementiert und miissen im Pig-Skript iiber die REGISTER-
Anweisung bekannt gemacht werden und konnen anschlieBend iiber ihren vollstindigen
Java-Namen referenziert werden:

REGISTER ’'meine_func.jar’;

web_l0g2 = FOREACH web_log
GENERATE zeit, kno, url,
ddm.pig.Domain(url) AS web_domain;

Fiir weitere Details zu den Schnittstellen von UDFs sowie zu deren Implementierung sei
an dieser Stelle auf die Pig-Dokumentation verwiesen.

Ein Pig-Skript wird vom Pig-Compiler wie in ein MapReduce-Programm {iberfiihrt
und ausgefiihrt. Dies erfolgt in zwei Phasen. Zunichst wird ein logischer Plan konstruiert,
indem fiir jede nutzerdefinierte Bag ein Plan erzeugt wird, der sich aus dem Plan fiir die
Eingabe-Bag und die eigentliche Operation zusammensetzt. Eine Anweisung wie

res = FOREACH inp GENERATE a, b, c;

produziert fiir res somit einen logischen Plan aus FOREACH und dem Plan fiir inp.
Diese logischen Plidne werden noch nicht ausgefiihrt. Pig nutzt dafiir eine verzogerte Aus-
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Abb.10.10 Compilierung von Pig in MapReduce

wertestrategie (lazy evaluation), bei der erst beim Auftreten einer STORE-Operation die
Ubersetzung des logischen Plans in ein MapReduce-Programm und dessen Ausfiihrung
erfolgt. Auf diese Weise kann Pig auch als interaktiver Compiler genutzt werden.

Die Ubersetzung in ein MapReduce-Programm basiert darauf, dass eine COGROUP-
Operation (und damit auch alle darauf aufbauenden Operationen) immer in einen Map-
und einen Reduce-Teil zerlegt werden muss. Demzufolge werden in einem gegebenen lo-
gischen Plan zunichst alle COGROUP-Operationen gesucht und als Grenze zwischen der
Map- und der Reduce-Funktion betrachtet. Im néchsten Schritt werden alle Operationen
beginnend bei LOAD bis zum ersten COGROUP in den Map-Teil dieser COGROUP-Operation
integriert. Alle dem COGROUP folgenden Operationen bis zum STORE oder dem nichsten
COGROUP werden entsprechend in den Reduce-Teil eingefiigt. Eine spezielle Behandlung
erfordern COGROUP-Operationen mit mehr als einer Eingabe (d. h. etwa Joins). Hier wird
ein Extrafeld eingefiigt, das die Unterscheidung der Datensitze auf der Reduce-Seite
ermoglicht. Abbildung 10.10 zeigt die Anwendung dieses Prinzips auf das Pig-Skript
aus Abb. 10.9: Das Skript wird durch zwei MapReduce-Liufe implementiert, wobei der
JOIN-Operator und GROUP-Operator als COGROUP-Varianten die Grenzen zwischen Map-
und Reduce-Task bilden. Eine textuelle Ausgabe dieser Plidne kann iiber die EXPLAIN-
Anweisung von Pig erstellt werden.

Weiterhin werden Operationen wie LOAD, FILTER und FOREACH parallel realisiert,
indem zum einen bei LOAD die Mdoglichkeit des parallelen Lesens aus HDFS und zum
anderen mehrere Map- bzw. Reduce-Tasks parallel ausgefiihrt werden konnen.

Pig ist nicht die einzige Datenflusssprache fiir MapReduce. Vergleichbar mit Pig ist u. a.
die im Rahmen eines IBM-Forschungsprojektes entwickelte Sprache Jagl, die inzwischen
als Teil der IBM Biglnsights-Plattform angeboten wird. Im Gegensatz zu Pig verarbeitet
Jaql jedoch Objekte im JSON-Format (Javascript Object Notation).

Zur Hadoop-Plattform gehort weiterhin Hive [13]. Hierbei handelt es sich um eine eher
auf Data-Warehouse-Anwendungen ausgerichtete Losung, bei der dhnlich wie in SQL
relationale Tabellen angelegt und in HDFS gespeichert werden kénnen. Diese Tabellen
lassen sich dann mit der zugehorigen SQL-dhnlichen Anfragesprache HiveQL anfragen.
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10.6 Apache Spark

Hadoop wurde mit dem Ziel einer fehlertoleranten Ausfithrung in grolen Clustern ent-
wickelt. Wie bereits in Abschn. 3.6.2 dargestellt, wird dies u. a. durch das Sichern der
Zwischenergebnisse der Mapper auf dem Externspeicher erreicht. Weiterhin werden die
Reduce-Tasks erst dann gestartet, wenn die Map-Tasks abgeschlossen sind. Diese Batch-
Verarbeitung ist jedoch fiir iterative Algorithmen sowie allgemein fiir Analyseaufgaben,
die aus mehreren MapReduce-Tasks bestehen, nicht optimal bzw. fiir die Verarbeitung
von Datenstromen vollig ungeeignet. Eine der Alternativen fiir eine skalierbare Daten-
verarbeitung in Cluster-Umgebungen ist das Apache-Spark-Projekt, das urspriinglich am
AMPLab der Universitit Berkeley entwickelt wurde [15]. In der aktuellen Version umfasst
Spark mehrere Komponenten [12]:

e Spark Core: Diese Komponente bildet den Kern von Spark und stellt neben den Pro-
grammierabstraktionen Funktionen zur Verteilung und zum Scheduling von Tasks, zur
I/O-Verarbeitung u. a. auf HFDS etc. zur Verfiigung.

o Spark SQL: Aufbauend auf Spark Core werden mit Spark SQL sogenannte Sche-
maRDDs bereitgestellt, auf denen SQL-Anfagen im Rahmen einer der unterstiitzten
Programmiersprachen sowie iiber ein Kommandozeileninterface ausgefiihrt werden
konnen.

e MLIib: Diese Bibliothek stellt ein Framework von (einfachen) Machine-Learning-Al-
gorithmen zur Verfiigung.

e GraphX: Hierbei handelt es sich um eine Bibliothek zur Verarbeitung und Analyse
groBer Graphen dhnlich Googles Pregel oder Hadoop Giraph.

o Spark Streaming: Im Gegensatz zur Batch-Verarbeitung der anderen Komponenten ist
Spark Streaming auf die stromorientierte Verarbeitung ausgerichtet. Hierzu werden die
zu analysierenden Daten in Mini-Batches zerlegt, die nacheinander verarbeitet werden.

Der wesentliche Unterschied von Spark zu MapReduce besteht in den Resilient Distri-
buted Datasets (RDD) — einer Abstraktion einer verteilten Hauptspeicherdatenstruktur.
RDDs sind nichtidnderbare, partitionierte Kollektionen von Datensitzen, die

1. sowohl im Hauptspeicher der Cluster-Knoten (und dabei auch verteilt) als auch disk-
resistent gespeichert,
2. aus disk-basierten Daten oder aus anderen RDDs erzeugt werden kdnnen.

Speziell durch die Moglichkeit, RDDs verteilt im Hauptspeicher zu halten, kann Spark
einen deutlichen Performancevorteil gegeniiber einer MapReduce-Plattform wie Hadoop
erreichen. RDDs konnen somit als eine spezielle Form von verteilten Hauptspeichern (dis-
tributed memory) angesehen werden, sind dabei aber grobgranular: Zugriffe sind nur auf
die eigene Partition mdglich. Dennoch lassen sich damit viele (parallele) Programmier-
modelle, wie z. B. MapReduce, aber auch iterative Modelle realisieren.
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RDDs werden iiber verschiedene programmiersprachenintegrierte APIs zur Verfiigung
gestellt. Gegenwirtig kann Spark mit Java, Scala oder Python genutzt werden — wir nutzen
in den folgenden Beispielen jedoch nur Python.

Zur Erzeugung von RDDs gibt es zwei Moglichkeiten. Zum einen kénnen aus vorhan-
denen Datenstrukturen durch Nutzung einer Parallelize-Funktion RDDs erzeugt werden.
Diese Funktion wird als Methode eines SparkContext-Objekts bereitgestellt. Im Python-
Treiberprogramm von Spark pyspark ist dieses Objekt bereits vordefiniert und tiber die
Variable sc verfiigbar. So wird im folgenden Beispiel aus einer Python-Liste ein RDD
erzeugt:

rddl = sc.parallelize([1, 2, 3, 4, 5])

Zum Zweiten konnen mithilfe der Methode textFile Daten aus Dateien (etwas aus dem
HDEFS) geladen werden:

rdd2 = sc.textFile("datei.dat")

Auf RDDs konnen zwei Arten von Operationen angewendet werden: Transformatio-
nen, die aus einem RDD ein neues RDD erzeugen, sowie Aktionen, die einen Wert (z. B.
ein Aggregat) an das Treiberprogramm zuriickliefern. Hierbei ist zu beachten, dass einige
der Operationen als Eingabe RDDs erfordern, die Schliissel-Wert-Paare (K, V') als Ele-
mente enthalten. Sofern fiir Operationen Funktionen als Parameter erwartet werden, kon-
nen diese auch als Lambda-Ausdriicke notiert werden, sodass keine zusitzlichen Funktio-
nen definiert werden miissen. Zu den Transformationen gehoren u. a.:

e map(func): erzeugt ein neues RDD, indem auf jedes Element des Quell-RDDs eine
Funktion angewendet wird:

res = rdd.map(lambda d: d *x 2)
# liefert: ein RDD mit [1, 4, 6, 8, 10]

e filter(func): liefert ein neues RDD mit allen Elementen aus dem Quell-RDD, wel-
che ein gegebenes Pridikat erfiillen:

res = rdd.map(lambda d: d % 2 == 0)
# liefert: ein RDD mit [2, 4]

e union(otherRDD) und intersection(otherRDD): liefern neue RDDs, die durch
die entsprechende Mengenoperation mit dem als Parameter iibergebenen RDD entste-
hen:

otherRdd = sc.parallelize([4, 5, 6, 71)
res = rdd.union(otherRdd)
# liefert: ein RDD mit [1, 2, 3, 4, 5, 6, 7]
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e distinct(): liefert ein neues RDD, das alle duplikatfreien Elemente des Quell-RDDs

beinhaltet

groupByKey (): gruppiert alle Elemente des Quell-RDDs anhand gleicher Schliis-
sel. Die Elemente des RDDs miissen dazu Schliissel-Wert-Paare der Form (k, v) sein.
Das Ergebnis ist ein RDD mit Elementen der Form (k, Iterable(v)). reduceByKey
(func) stellt eine verallgemeinerte Form davon dar, bei der alle Werte eines Schliis-
sels durch die gegebene kommutative Funktion aggregiert werden. Diese muss von der
Form (v, v) — v sein. Ein Beispiel hierfiir ist die Addition aller Werte:

kvRdd = sc.parallelize([("A", 1), ("B", 2), ("C", 3), ("A", 4), ("C", 5)1)
kvRes kvRdd. reduceByKey(lambda x, y: x + y)
# liefert ein RDD mit [("A", 5), ("B", 2), ("C", 8)]

Fiir echte Aggregation kann aggregateByKey (nullVal) (seqOp, combOp) ver-
wendet werden. Hierbei kénnen ein Nullwert sowie Funktionen zum Kombinieren der
Aggregate angegeben werden. sortByKey () liefert schlieBlich ein RDD, bei dem die
Elemente nach dem Schliissel sortiert sind.

join(otherRDD): berechnet den Verbund der beiden Quell-RDDs auf Basis glei-
cher Schliisselwerte. Hierzu miissen die RDDs aus Schliissel-Wert-Paaren (k, v) bzw.
(k, w) bestehen. Das Ergebnis ist ein RDD mit Elementen des Typs (k, (v, w)). Fiir den
Verbund sind auch die bekannten duBleren Verbundvarianten verfiigbar. Das folgende
Beispiel illustriert dies:

rddl = sc.parallelize([("A", 1), ("B", 2), ("C", 3)1)
rdd2 = sc.parallelize([("B", 4), ("C", 5), ("D", 6)1)
jRes = rddl.join(rdd2)

# liefert ein RDD mit [("B", (2, 4)), ("C", (3, 5))]

cogroup (otherRDD) ist die bereits in Abschn. 10.5 beschriebene COGROUP-Operati-
on: Fiir Eingabe-RDDs mit (k, v)- bzw. (k, w)-Elementen wird ein RDD mit Elemen-
ten des Typs (k, Iterable(v), Iterable(w)) erzeugt.
repartition(numPartitions) verteilt die Datenelemente des Quell-RDDs neu,
sodass die als Parameter angegebene Zahl von Partitionen entsteht, wihrend coalesce
(numPartitions) die Anzahl der Partitionen reduziert.

Aktionen sind u. a.:

foreach(func) fiihrt fiir jedes Element des RDDs die angegebene Funktion aus.
collect() liefert die Elemente des RDDs als ein Feld zum Treiberprogramm zuriick.
count () liefert die Anzahl der Elemente im RDD.

saveAsTextFile(path) speichert das RDD in einer Textdatei, die im lokalen Datei-
system oder in HDFS liegen kann.
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v from pyspark import SparkContext, SparkConf
> from operator import add

+ conf = SparkConf().setAppName("LogAnalysis")
s sc = SparkContext(conf=conf)

7 logFile = sc.textFile("log.csv")

s # zerlege die Zeilen in einzelne Felder und

w # erzeuge Schliissel-Wert-Paare

1+ logEntries = logFile.map(lambda s: s.split(","))
12 .map(lambda 1: (l[1], 1))

14 custFile = sc.textFile("cust.csv")
5 customers = custFile.map(lambda s: s.split(","))

7 # zerlege die Zeilen in einzelne Felder und

1w # erzeuge Schliissel-Wert-Paare

19 thCustomers = customers.filter(lambda c: c[2] == "Thiringen")
20 .map(lambda 1: (1[0], 1))

22 # flihre den Verbund aus und

23 # erzeuge neue Schlissel-Wert-Paare

2« jRes = thCustomers.join(logEntries)

25 .map(lambda (k, v): (v[1][2], 1))

27 # flihre ein reduce lber den neuen Schliisseln aus und
22 # wende dabei die add-Operation an
29 gr = jRes.reduceByKey(add)

31 print gr.collect()

Abb. 10.11 Logfile-Analyse in Spark

Das in Abb. 10.11 dargestellte (vollstindige) Python-Skript implementiert unser Beispiel
der Webloganalyse. Zundchst werden die Dateien zeilenweise eingelesen und mit der
map-Operation in einzelne Elemente zerlegt. Daraus werden anschlieSend Schliissel-Wert-
Paare (bestehend aus dem Schliisselattribut kno und dem gesamten Datensatz als Wert)
erzeugt, die fiir den Verbund iiber join benotigt werden. Nach dem Verbund werden mit-
hilfe von map neue Schliissel-Wert-Paare erzeugt, bei denen das Attribut url den Schliissel
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bildet und als Wert 1 eingesetzt wird. Im letzten Schritt werden iiber reduceByKey
fiir jeden Schliisselwert die Anzahl der Datensitze aggregiert, indem die vordefinier-
te add-Operation als Aggregationsfunktion genutzt wird. Aus dem Ergebnis-RDD wird
schlieBlich durch Anwendung der collect-Aktion ein Python-Objekt erzeugt und aus-
gegeben.

Bei der Definition und Nutzung von Spark-Skripten ist zu beriicksichtigen, dass Trans-
formationen ,,Lazy“-Operationen sind. Dies bedeutet, dass sie nicht sofort ausgefiihrt wer-
den, sondern erst dann, wenn auf den von ihnen erzeugten RDDs eine Aktion ausgefiihrt
werden soll. Im obigen Beispiel wird dies etwa durch die collect-Aktion erzwungen,
alternativ konnte auch eine saveAsTextFile-Aktion ausgefiihrt werden. Ohne diese Ak-
tionen wird dagegen keine der Transformationen gestartet.

Im Gegensatz zu MapReduce, wo Fehlertoleranz durch das explizite Sichern der Zwi-
schenergebnisse erreicht wird, erfolgt dies in Spark durch die Verwaltung von ,,Abstam-
mungsgraphen® (lineage graph) von RDDs. Fiir jedes RDD wird verzeichnet, durch wel-
che Transformationen dieses RDD aus Daten vom stabilen Speicher konstruiert wurde.
Im Fall eines Knotenausfalls und dem damit verbundenen Verlust der RDD-Partition wird
diese auf einem anderen Knoten durch Wiederholung der Transformationen neu generiert.

Weitere Details zu Architektur und Programmiermodell von Spark kénnen der Ori-
ginalpublikation [15] sowie der aktuellen Dokumentation [12] entnommen werden. Ein
dhnlicher Ansatz wie Spark wird mit Apache Flink [9] verfolgt. Flink ist aus dem For-
schungsprojekt Stratosphere [1] hervorgegangen und bietet eine Plattform zur Verarbei-
tung und Analyse groBer Datenmengen fiir Cluster-Umgebungen, wobei ebenfalls HDFS
und YARN genutzt werden. Wie bei Spark werden auch bei Flink Techniken der In-
Memory-Verarbeitung genutzt, um speziell iterative Probleme schneller verarbeiten zu
konnen.

10.7 Ubungsaufgaben

Ubung 10.1 (Hadoop vs. paralleles DBMS)

Diskutieren Sie die Vor- und Nachteile von Hadoop im Vergleich zu Parallelen Daten-
banksystemen. Wann wiirden Sie eher Hadoop einsetzen und wann ist ein Paralleles Da-
tenbanksystem die bessere Wahl?

Ubung 10.2 (MapReduce-Programmierung)
Erweitern Sie das MapReduce-Programm URLCounter aus Abschn. 10.3 so, dass die
URLSs sortiert nach ihrer Haufigkeit ausgegeben werden.

Ubung 10.3 (Verbundimplementierung in MapReduce)
Implementieren Sie die in Abschn. 10.4 skizzierte Verbundoperation in einem MapRedu-
ce-Programm.
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Ubung 10.4 (Pig-Operatoren)
Wie kann die relationale Gruppierung durch den COGROUP-Operator realisiert werden?

Ubung 10.5 (Datenanalyse mit Pig)

Wie in Abb. 10.7 illustriert, unterstiitzt Pig komplexe Tupel. Schreiben Sie ein Pig-Skript,
das die Kunden- und Log-Daten so verkniipft und eine Ergebnisdatei schreibt, dass mit
jedem Kunden die von ihm besuchten Websites gespeichert sind.

Ubung 10.6 (Datenanalyse mit Spark)
Losen Sie Aufgabe 10.2 mithilfe von Spark und vergleichen Sie den Programmierauf-
wand.
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Teil IV

Konsistenzsicherung

Die bisherigen Kapitel des Buchs haben sich intensiv mit der Modellierung verteilter
Datenbestinde sowie der Ausfiihrung von Anfragen auf derartig verteilten Daten beschif-
tigt. Dieser Teil des Buchs fokussiert nun auf Anderungen in verteilten Datenbestinden
beziehungsweise den Konsistenzproblemen, die bei Anderungen in verteilten Systemen
auftreten konnen.

Zentrales Konzept zur Konsistenzsicherung ist dabei das Konzept der Transaktion,
das in zentralen Systemen eng mit den ACID-Eigenschaften verbunden ist (Atomaritit,
Konsistenz, Isolation und Dauerhaftigkeit). In verteilten Szenarien sind insbesondere die
Eigenschaften der Atomaritét und der Isolation schwer zu erreichen.

Im Kap. 11 werden einige Aspekte der verteilten Verarbeitung von Transaktionen be-
handelt, mit Schwerpunkt auf der fiir Atomaritit wichtigen Synchronisation von verteilten
Commit-Ausfiihrungen. Das folgende Kap. 12 behandelt konkrete Verfahren der verteil-
ten Synchronisation von Datenbankénderungen. Kapitel 13 widmet sich der Replikation
von Datenbestidnden, die aus Griinden der erhthten Verfiigbarkeit von Daten und zur
Beschleunigung des Zugriffs eingesetzt wird. Im Kap. 14 werden Techniken der Trans-
aktionsverarbeitung in Shared-Disk-Datenbanksystemen behandelt. AbschlieBend widmet
sich das Kap. 15 eingeschrinkten Konsistenzforderungen, wie sie insbesondere bei Cloud-
Datenbanken eingesetzt werden.



Verteilte Transaktionsausfiihrungen

In verteilten Datenbanken ergibt sich eine Reihe von neuen Fragestellungen bei der Ver-
arbeitung von Transaktionen nach dem ACID-Prinzip:

o Das Commit wird in Transaktionen als ein atomares Ereignis behandelt, das den Zeit-
punkt des Giiltigwerdens der modifizierten Daten festlegt. In verteilten Datenbanken
existiert keine echte Gleichzeitigkeit, sodass diese Commit-Eigenschaft durch geeig-
nete Protokolle garantiert werden muss.

e Eng verbunden mit der Frage nach dem verteilten Commit ist die Aufgabe des verteil-
ten Recovery. Wird eine knoteniiberspannende Transaktion abgebrochen, miissen iiber-
all etwaige Anderungen zuriickgesetzt werden. Ahnliches wird notwendig bei Knoten-
ausfillen.

e Subtransaktionen als Resultat der Schachtelung von Transaktionen ineinander sind ein
natiirliches Modell zur Verteilung von Teilaufgaben einer Transaktion auf verschiede-
ne Knoten eines verteilten Systems. Geschachtelte Transaktionen formalisieren diesen
Ansatz.

Transaktionen in zentralen DBMS werden in Lehrbiichern iiber Datenbankimplementie-
rungstechniken jeweils ausfiihrlich behandelt [20, 13, 12, 21, 7]. Die Biicher von Vossen
und Weikum [23] sowie von Gray und Reuter [11] vertiefen die Thematik in dedizier-
ten Biichern. Dort werden in der Regel auch Commit-Protokolle behandelt. Dedizierte
Lehrbiicher iiber verteilte Datenbanken beinhalten jeweils ausfiihrliche Abschnitte liber
Commit-Protokolle [19].

Bevor wir die einzelnen Verfahren detailliert vorstellen, betrachten wir kurz die allge-
meine Struktur von Transaktionen in verteilten Szenarien in Abschn. 11.1. Das Problem
des Findens eines eindeutigen Konsensus und die daraus resultierenden Anforderungen
werden in Abschn. 11.2 behandelt.

Als konkrete Protokolle fiir ein verteiltes Commit werden das Zwei-Phasen-Commit
und dessen Varianten (Abschn. 11.3 und 11.4) sowie das Drei-Phasen-Commit betrachtet

© Springer-Verlag Berlin Heidelberg 2015 227
E. Rahm, G. Saake, K.-U. Sattler, Verteiltes und Paralleles Datenmanagement, eXamen.press,
DOI 10.1007/978-3-642-45242-0_11

11



228 1 Verteilte Transaktionsausfiihrungen

(Abschn. 11.5). Eine Verallgemeinerung bietet der Paxos-Ansatz, der gleich eine ganze
Familie von Protokollen ermoglicht (Abschn. 11.6). Abschnitt 11.7 behandelt Prinzipien
der Datenwiederherstellung in verteilten Szenarien. Abschliefend wird in Abschn. 11.8
das Konzept der geschachtelten Transaktionen und dessen Bezug zu verteilten Transakti-
onsausfiihrungen detaillierter behandelt.

11.1 Struktur verteilter Transaktionen

Eine Transaktion besteht aus einer Folge von DB-Operationen, die durch eine BOT-
Operation (Begin of Transaction) und eine Commit- oder EOT-Operation (End of Transac-
tion) geklammert sind. Daneben besteht die Mdoglichkeit, mit einer Rollback-Anweisung
eine Transaktion abzubrechen. Diese Benutzersicht auf Transaktionen besteht fiir zentra-
lisierte DBS und ist auch von Verteilten DBS bei Wahrung der ACID-Eigenschaften zu
unterstiitzen (als Konsequenz der Verteilungstransparenz).

In Verteilten DBS konnen bei der Ausfiihrung einer Transaktion ein oder mehrere
Knoten beteiligt sein. Eine Sonderrolle kommt dabei dem Knoten zu, an dem die Trans-
aktion gestartet wurde, wo also die BOT-Operation ausgefiihrt wurde. Dieser Rechner
wird als Heimat- oder Koordinatorknoten einer Transaktion bezeichnet. Die weiteren
DB-Operationen sowie die Commit-Anweisung werden ebenfalls am Heimatknoten einer
Transaktion gestartet, konnen jedoch weitere Knoten involvieren. Falls eine Transakti-
on vollstdndig an ihrem Heimatknoten ausgefiihrt wird, sprechen wir von einer lokalen
Transaktion, anderenfalls von einer verteilten oder globalen Transaktion. An jedem bei
der Ausfiihrung einer globalen Transaktion 7 beteiligten Knoten wird eine Teil- oder
Subtransaktion ausgefiihrt, die alle DB-Operationen bzw. Teiloperationen von 7" umfasst,
die an dem Knoten bearbeitet wurden. Die am Heimatknoten ausgefiihrte Teiltransaktion
wird auch als Primdrtransaktion bezeichnet.

Die Aufrufstruktur zwischen Primér- und Subtransaktionen bildet im allgemeinen Fall
einen gerichteten Graphen, bei dem die beteiligten Rechner (Subtransaktionen) als Knoten
fungieren. Zyklische Aufrufbeziehungen sind moglich, da z. B. wihrend der Ausfiihrung
einer DB-Operation moglicherweise Daten eines Knotens benotigt werden, der bereits
vorher an der Transaktion beteiligt war. Zur Transaktionsverwaltung reicht es jedoch aus,
die Aufrufbeziehungen in reduzierter (hierarchischer) Form darzustellen, innerhalb eines
sogenannten Transaktionsbaumes [11]. Darin bildet die Primirtransaktion die Wurzel;
jeder andere Knoten im Baum entspricht einer Subtransaktion eines anderen, an der Trans-
aktionsausfiihrung beteiligten Rechners. Dabei wird fiir jede Subtransaktion lediglich der
erste Aufruf im Baum aufgenommen. Im Beispiel von Abb. 11.1 wurde so Teiltransakti-
on T5 zuerst von Subtransaktion 75 aufgerufen. Weitere Anforderungen an den Rechner
von T3, z. B. wihrend der Ausfithrung von 73 oder T}, haben keine Auswirkungen mehr
auf den Transaktionsbaum. Ein Transaktionsbaum ist im allgemeinen Fall nicht balanciert
und in der Hohe nur durch die Rechneranzahl beschrinkt. Weiterhin konnen Teiltransak-
tionen im Allgemeinen parallel ausgefiihrt werden.
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Abb. 11.1 Beispiel eines I .
Primértransaktion

Transaktionsbaumes einer
verteilten Transaktion
o e Subtransaktionen

Die Struktur verteilter Transaktionen ist wesentlich durch die Datenverteilung und die
von der Transaktion bendtigten Daten bestimmt. Zwischen Primér- und Subtansaktionen
besteht i. Allg. eine hierarchische Aufrufstruktur, die im Transaktionsbaum reflektiert ist.
Allerdings bedeutet dies nicht, dass es sich bei verteilten Transaktionen automatisch um
sogenannte geschachtelte Transaktionen (nested transactions) [ 18] handelt. Geschachtelte
Transaktion bieten flexible Mechanismen, um auf den Abbruch einer Subtransaktion zu
reagieren, auf die wir in Abschn. 11.8 eingehen werden.

Geschachtelte Transaktionen konnten bei der Realisierung verteilter Transaktionen vor-
teilhaft eingesetzt werden, allerdings wird dieses Konzept in derzeitigen Implementierun-
gen von Verteilten DBS nicht genutzt. Im Gegensatz zu geschachtelten Transaktionen mit

ihren flexibleren Abbruchbedingungen, resultiert der Abbruch einer Subtransaktion eines
Transaktionsbaumes einer verteilten Transaktion daher immer im Zuriicksetzen der ge-
samten Transaktion.

11.2 Konsensus-Protokolle

Ein Konsensus in verteilten Systemen wird erreicht, wenn alle Knoten des verteilten Sys-
tems bei einer globalen Fragestellung lokal zur selben Entscheidung kommen. Das Kon-
sensus-Problem ist in vielen verteilten Szenarien relevant, nicht nur in verteilten DBMS.
Eine typische Fragestellung fiir einen Konsensus in DBMS ist das verteilte Commit, bei
dem mehrere Knoten entscheiden miissen, ob eine verteilte Transaktionsausfiihrung er-
folgreich in einem Commit miindet oder nicht.

Treten keine Fehlerfille wie Knotenausfille oder Verbindungsfehler auf, ist ein Kon-
sensus leicht zu erreichen. Hierzu miissten nur alle beteiligten Knoten sich gegenseitig
tiber ihre Entscheidung informieren; haben alle Knoten geantwortet, kann jeder Kno-
ten lokal entscheiden. Eine derartige Abstimmungsrunde basiert auf Votierungen. Eine
Votierung gibt die Priferenz eines Knotens fiir das Gesamtergebnis wieder. Das Gesamter-
gebnis wird dann nach einer fiir die Anwendung spezifischen Regel ermittelt — so erfordert
das globale Commit beispielsweise, dass kein Knoten gegen ein Commit stimmt.
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Ein Konsensus-Protokoll hat drei wichtige Korrektheitseigenschaften zu erfiillen:

o Ubereinstimmung: Alle Teilnehmer kommen zur selben Entscheidung, also zum Kon-
sens.

o Terminierung: Alle beteiligten Prozesse kommen tatsdchlich zu einer Entscheidung,
sodass der Abstimmungsprozess terminiert.

e Giiltigkeit: Die Entscheidung wurde von einem der Teilnehmer vorgeschlagen, und der
Konsens entspricht der verwendeten Abstimmungsregel.

Zu diesen formalen Korrektheitsbedingungen kommen zwei weitere fiir den praktischen
Betrieb wichtige Eigenschaften hinzu:

o Robustheit: Das Protokoll sollte moglichst robust gegeniiber auftretenden Fehlern sein.

o Maximale Autonomie: Abhingigkeit von einzelnen Knoten, etwa einem Koordinator-
knoten, welche die Autonomie der Teilnehmer beschrinkt, sollte auf das Notigste be-
grenzt werden.

Wichtige Anwendung allgemeiner Konsensus-Protokolle in DBMS ist das verteilte Com-
mit, das wir im Folgenden explizit diskutieren.

1.3 Das Zwei-Phasen-Commit

Ein Commit-Protokoll hat die Aufgabe, die Atomaritidt und Dauerhaftigkeit der ACID-
Eigenschaften von verteilten Transaktionen, die auf mehreren Datenbanken ausgefiihrt
werden, zu gewihrleisten. An diese Commit-Protokolle werden die folgenden Anforde-
rungen gestellt (Rechnerknoten entsprechen dabei Datenbankprozessen):

1. Alle Rechnerknoten kommen zu einer Entscheidung. Dabei sind nur Commit oder
Abort als Entscheidung moglich. Global kommen alle Rechnerknoten zur selben Ent-
scheidung (Commit oder Abort).

2. Ein Knoten kann eine getroffene Entscheidung nicht mehr riickgéingig machen.

3. Eine Commit-Entscheidung kann nur getroffen werden, wenn alle Knoten mit ,,Ja*
votiert haben.

4. Treten keine Fehler auf und votieren alle Knoten fiir ,,Ja*, so lautet die Entscheidung
auf Commit.

5. Das Protokoll ist robust, d. h., unter den vorgegebenen Randbedingungen terminieren
alle Prozesse.

Um diese Anforderungen zu erfiillen, werden das Zwei-Phasen-Commit und das Drei-
Phasen-Commit Protokoll eingefiihrt. Diese Protokolle sollen nun niher erldutert werden.
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11.3.1 Das Zwei-Phasen-Commit-Protokoll

Das einfachste und meistbenutzte Commit-Protokoll ist das Zwei-Phasen-Commit-Pro-
tokoll (2PC; engl. two-phase-commit protocol). Laut [17] ist das Zwei-Phasen-Commit-
Protokoll 2PC von mehreren Forschern unabhiingig entwickelt worden. Allgemein wird
die Verdffentlichung von Gray [8] als erste Veroffentlichung genannt. Beim 2PC-Protokoll
wird ein Koordinator bestimmt. Die anderen beteiligten Rechnerknoten werden mit Teil-
nehmer (oder Agent) bezeichnet. Nachdem der Koordinator bestimmt wurde, verteilt die-
ser die Auftrige an die anderen Teilnehmer. Die Phasen des 2PC sind (mit den entspre-
chenden Aktionen):

1. Wahlphase:
(a) Der Koordinator fragt die Teilnehmer, ob sie ein Commit durchfiihren kénnen.
(b) Die Teilnehmer teilen dem Koordinator ihre Entscheidung mit.

2. Entscheidungsphase:
(a) Der Koordinator entscheidet, indem er die erhaltenen Ergebnisse auswertet.
(b) Die Knoten die mit ,,Ja* geantwortet haben, warten auf eine Entscheidung.

In der Abb. 11.2 ist das prinzipielle Ablaufschema des 2PC-Protokolls dargestellt.

Unter der Annahme, dass keine Fehler auftreten, kann man die folgende Erlduterung
zu diesem Ablaufschema geben. Das Ablaufschema wird auch mit Centralized 2PC be-
zeichnet (C2PC), da ein zentraler Knoten die Kontrolle iiber den Gesamtablauf hat.

e Der Koordinator sendet eine Prepare-Nachricht an alle Teilnehmer.

e Diese schreiben ihre Entscheidung in ein Log, gehen in den entsprechenden Zustand
iiber (READY bzw. ABORT) und senden ein Vote-Commit (bzw. Vote-Abort) an den
Koordinator zuriick.

e Sind alle beim Koordinator eingetroffenen Votes positiv, so wird ein Commit proto-
kolliert und an alle Teilnehmer, die mit Commit votiert haben, eine Global-Commit
Nachricht gesendet. Ansonsten wird ein GLobal-Abort zu den Teilnehmern gesendet,
die zugestimmt hatten.

e Die Teilnehmer, die mit Vote-Commit zugestimmt hatten, befinden sich im READY-
Zustand. Sie werten die globale Nachricht vom Koordinator aus und gehen in den
entsprechenden Zustand iiber (COMMIT oder ABORT).

Wihrend der Ausfiihrung des 2PC-Protokolls gibt es verschiedene Zusténde des Systems.
In Abb. 11.3 und 11.4 sind die entsprechenden Zustinde und die zugehdrigen Zustands-
iiberginge dargestellt.

Zusitzlich zu den beschriebenen Phasen ist im Zustandsiibergangsgraphen des Koor-
dinators noch aufgenommen, dass er die Acknowledgements ACK entgegennimmt und im
Log-Buch protokolliert, obwohl es am Ergebnis des Gesamtprozesses nichts mehr dndern
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Abb. 11.4 Zustandsiiberginge
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kann, da die Entscheidung ja gefallen ist. Ebenfalls ist in den Zustandsiibergingen auf-
genommen, dass sowohl beim Koordinator als auch bei den Teilnehmern Timeouts zu
der Entscheidung auf Abort fithren konnen. Allerdings ist bei Teilnehmern kein Abort
aufgrund von Timeouts mehr moglich, sobald sie mit einem Vote-Commit einmal ihre
Bereitschaft zum Commit gemeldet haben.

Zur Verdeutlichung betrachten wir eine einfache Beispielsituation, die in Abb. 11.5
gezeigt wird. Es existieren ein Koordinator und drei Teilnehmer. Die Abb. 11.5 stellt die
Situation eines fehlerfreien Ablaufs eines 2PC-Protokolls dar. Der Koordinator sendet an
alle Teilnehmer eine Prepare-To-Commit-Nachricht. Alle Teilnehmer sind zu einem
Commit bereit und teilen dies dem Koordinator mit (Vote-Commit-Nachricht). Dieser
sendet dann die Global - Commit-Nachricht an alle Teilnehmer.

Koordinator Teilnehmer 1 Teilnehmer 2 Teilnehmer 3

—_—
) £ Srzsaill
—> A N e --9¢
: Ssiat 9C TTeel T el
. ’ - -
2. Phase : _-TIACK - _,—% __________
ACK e ACK

p: Prepare-To-Commit  v-c: Vote-Commit  g-c: Gobal-Commit

Abb. 11.5 Beispiel fiir Ablauf im 2PC-Protokoll
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11.3.2 Probleme beim 2PC

Das 2PC-Protokoll kann mit Fail-Stop-Return-Fehlern umgehen, d. h. mit Ausfillen, bei
denen der ausgefallene Knoten neu startet und fortsetzen kann. In diesem Fall kann der
letzte Zustand des Teilnehmers unter Nutzung des Logs wiederhergestellt werden. Fiir
Fail-Stop-Fehler (ohne Wiederkehr des ausgefallenen Knotens) gibt es aber eine Reihe
von Problemen, die anhand des Beispielablaufs in Abb. 11.5 erldutert werden kénnen:

o Was passiert, wenn an der Stelle (1) der Koordinator ausfillt?

Alle Teilnehmer haben eine Vote-Commit-Nachricht gesendet und warten auf die Ent-
scheidung des Koordinators. Dieser kann aber keine Nachricht mehr senden, denn er
ist ausgefallen.

Eine Losung wire, alle Teilnehmer iiber Timeout ein Abort machen zu lassen — aber
eine einmal getroffene Entscheidung kann nicht mehr riickgéingig gemacht werden.

o Was passiert, wenn an der Stelle (2) der Koordinator und der Teilnehmer 1 ausfallen?
Ko6nnen dann die Teilnehmer 2 und 3 noch ein Commit machen? Dies fiihrt zu einem
Widerspruch, denn von wem sollen sie die GLobal-Commit-Nachricht erhalten. Kon-
nen die restlichen Teilnehmer einfach abgebrochen werden? Aber woher bekommen
sie die Abort-Nachricht?

Bei der Suche nach der Losung der genannten Probleme ist das Ziel, eine robustere Versi-
on des 2PC-Protokolls, die den Ausfall des Koordinators (und eventuell weiterer Knoten)
toleriert, zu finden. Diese Erweiterung des 2PC fiihrt zum Drei-Phasen-Commit-Protokoll,
das wir in Abschn. 11.5 behandeln werden.

Das Basisprotokoll des 2PC benétigt pro weiteren Teilnehmer vier Nachrichten, die
vom Koordinator verschickt werden, sodass eine iiber n Knoten verteilte globale Transak-
tion insgesamt im Erfolgsfall 4(n — 1) Nachrichten benétigt.

11.4 Varianten des 2PC

Im Anschluss an die Darstellung des allgemeinen 2PC werden nun einige Varianten des
2PC-Protokolls vorgestellt.

11.4.1 Lineares 2PC

Eine Variante, das 2PC abzuindern, liegt darin, die Broadcast-Nachrichten des Koordi-
nators und das Sammeln der Antworten durch denselben durch eine lineare Abarbeitung
der Teilnehmer zu ersetzen und den Koordinator auf die Rolle des Initiators zu beschrin-
ken. Das resultierende lineare 2PC funktioniert wie folgt (unter der Annahme, dass keine
Fehler auftreten):
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Koordinator Teilnehmer 1 Teilnehmer 2 Teilnehmer 3 Teilnehmer 4

Abb. 11.6 Lineares 2PC-Protokoll

1. Der Koordinator (Teilnehmer 1) sendet eine Prepare-To-Commit-Nachricht an den
Teilnehmer 2.

2. Dieser trifft seine Entscheidung und sendet dann entweder eine Vote-Commit oder
Vote-Abort-Nachricht an den nichsten Teilnehmer.

3. Erhilt ein Teilnehmer eine Vote-Abort-Nachricht, so leitet er diese an den niachsten
Teilnehmer und an seinen Vorginger weiter. Die Vote-Abort-Nachricht wird dann
durch die Kette hindurch zum Koordinator weitergeleitet. Ansonsten kann der Teil-
nehmer selbst entscheiden, ob er ein Vote-Commit oder Vote-Abort zum nichsten
Teilnehmer schickt.

4. Tst beim letzten Teilnehmer der Kette eine Vote-Commit-Nachricht eingetroffen und
entscheidet er sich fiir Commit, dann wird eine Global-Commit-Nachricht an den
Vorgingerknoten gesendet. Ansonsten wird eine GLobal-Abort-Nachricht zuriickge-
geben. Diese ,,Global““-Nachrichten werden durch die Kette hindurch zum Koordinator
weitergeleitet.

Der Ablauf im linearen 2PC ist in Abb. 11.6 skizziert.

Die Probleme mit dem linearen 2PC resultieren aus der sequenziellen Abarbeitung
der Teilnehmer. Diese Abarbeitung fiihrt zu langen Antwortzeiten bei diesem Verfahren.
Durch die Art und Weise des Verfahrens wird keine Parallelitit ausgenutzt. Vorteilhaft hin-
gegen ist, dass nur wenige Nachrichten verschickt werden. So werden im Erfolgsfall nur
2n — 1 Nachrichten bei n beteiligten Rechnern benétigt, da zusitzlich zu den 2 Nachrich-
ten pro nichtkoordinierendem Teilnehmer nur noch ein Acknowledgement an den letzten
Rechner der Kette notwendig ist.

11.4.2 Verteiltes 2PC

Eine Moglichkeit, den Engpass des Koordinators zu beseitigen, ist, den Abstimmungsvor-
gang lokal bei den Teilnehmern durchzufiihren. Das verteilte 2PC funktioniert wie folgt
(wieder unter der Annahme, dass keine Fehler auftreten):
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Koordinator Teilnehmer Teilnehmer

AN

Vote-Abort Global-Abort
Prepare | Vote-Commit | Global-Commit
|

Abb. 11.7 Verteiltes 2PC

1. Der Koordinator sendet eine Prepare-To-Commit-Nachricht an alle Teilnehmer.

2. Diese schreiben ihre Entscheidung in ein Log und gehen in den entsprechenden Zu-
stand iiber (READY bzw. ABORT) und senden ein Vote-Commit (bzw. Vote-Abort)
an alle anderen Teilnehmer.

3. Erhilt ein Teilnehmer alle Abstimmungsergebnisse, so kann er unabhéngig entspre-
chend der Global-Commit-Regel beenden.

Der Ablauf im verteilten 2PC ist in Abb. 11.7 skizziert.

Als Nachteil stellt sich heraus, dass der Kommunikations-Overhead bei den vielen
beteiligten Knoten problematisch wird, obwohl nur zwei anstatt drei Kommunikations-
runden entstehen. Ein derartiges Protokoll ist daher insbesondere in Szenarien sinnvoll, in
denen ein ,billiger” Broadcast an alle Teilnehmer technisch realisiert werden kann.

Vorteilhaft ist, dass im Vergleich zum C2PC bei diesem Verfahren mit kiirzeren Ant-
wortzeiten zu rechnen ist (Fehlen der 2. Phase). Es erfolgt kein Broadcast des Koordinators
an alle, sondern an alle Subnetze.

11.4.3 Hierarchisches 2PC

In der Abb. 11.8 ist eine weitere Variante des 2PC dargestellt, das hierarchische 2PC.
Wihrend des Betriebes von verteilten Datenbanksystemen kann es vorkommen, dass
Verbindungen zu raumlich weit entfernten Rechnerknoten aufgebaut werden miissen. Die
Kosten solcher Verbindungen sind im Vergleich zu den Kosten, die beim Aufbau von lo-
kalen Verbindungen, zum Beispiel zwischen zwei Instituten der Universitit, entstehen,
sehr hoch. In der Abb. 11.8 ist ein Beispiel einer solchen Situation angegeben. Zwischen
den Rechnerknoten A und C existiert eine teure Verbindung. Um die Kosten, die bei der
Ausfithrung des 2PC entstehen, zu minimieren, wird das 2PC auf die in der Abb. 11.8
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Abb. 11.8 Hierarchisches
2PC-Protokoll

|:/ \
D E

P = Prepare R = Ready C = Commit

dargestellte Weise ausgefiihrt. Der Koordinator arbeitet nicht mehr nur direkt mit den ein-
zelnen Rechnerknoten, sondern mit Subkoordinatoren, die ihrerseits Koordinatoren eines
Subsystems sind.

Das hierarchische 2PC ist das in der Praxis am weitesten verbreitete Commit-Protokoll,
da es direkt zur Struktur von Transaktionsbiumen passt. Es wird unter anderem in DB2
eingesetzt. Da es auch dem XA-Standard zugrunde liegt, wird es auch in den meisten
relationalen DBS (inklusive MySQL) unterstiitzt.

11.5 Das Drei-Phasen-Commit-Protokoll

Das 2PC-Protokoll hat den entscheidenden Nachteil, dass es wihrend der Ausfiihrung zu
blockierenden Zustinden des Systems kommen kann. Dies ist genau der Fall, wenn
der Koordinator ausfillt, bevor alle anderen Teilnehmer ein Global-Commit oder
Global-Abort erhalten haben. Die Teilnehmer sind im READY-Zustand und warten
auf die Global-Commit- oder Global-Abort-Nachricht vom Koordinator.

11.5.1 Phasen des Drei-Phasen-Commit-Protokolls

Um dieses Problem zu beheben, wird eine dritte Phase eingeschoben. Dieses Verfahren
wird mit 3-Phasen-Commit-Protokoll (3PC; engl. three phase commit protocol) bezeich-
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net. Die Originalversion des 3PC wurde von Skeen und Stonebraker in [22] veroffentlicht.
In der Abb. 11.9 ist das Ablaufschema des Verfahrens zwischen dem Koordinator und

einem Teilnehmer dargestellt.

Im Unterschied zum 2PC wird beim 3PC die PRE-COMMIT-Phase neu eingeschoben.
Dies bedeutet, dass die Teilnehmer, die ein Prepare-To-Commit empfangen haben, wis-
sen, dass nur ein Commit folgen kann, wenn der Koordinator nicht ausfillt. Nach einem
Prepare-To-Commit kann der Koordinator also kein Global-Abort aus eigener Ent-
scheidung initiieren. Der Koordinator sendet erst dann ein Commit, wenn mindestens k



11.5 Das Drei-Phasen-Commit-Protokoll 239

Teilnehmer das Prepare-To-Commit mit Ready-To-Commit bestiitig haben. Dieses k
ist ein wihlbarer Parameter, der die Anzahl der Knoten festlegt, die ausfallen konnen,
ohne dass die Korrektheit des Protokolls beeinflusst wird.

Die interessante Situation ergibt sich, wenn der Koordinator und weitere bis zu k — 1

Teilnehmer ausgefallen sind. Zur Losung dieser Situation gibt es zwei mogliche Situatio-

nen:

1.

Alle restlichen Teilnehmer sind im Zustand READY, d.h., kein Teilnehmer befindet
sich im PRE-COMMIT- oder COMMIT-Zustand. Da die ausgefallenen Teilnehmer nur
die Zustinde READY, ABORT oder PRE-COMMIT haben konnen, muss die Transaktion
abgebrochen werden, weil ein ausgefallener Knoten bereits ein Abort gemacht haben
konnte.

Einer der restlichen Teilnehmer befindet sich im Zustand PRE-COMMIT (oder COMMIT).
Dann ist dieser Teilnehmer der neue Koordinator, der das Protokoll fortsetzen kann.
Dies muss erfolgen, da die Entscheidung fiir Commit gefallen war und eventuell ein
ausgefallener Teilnehmer bereits ein Commit gemacht haben konnte.

Die Phasen des 3PC-Protokolls kénnen wie folgt zusammenfasst werden (mit den dazu-
gehorigen Aktionen):

1.

2.

3.

Wahlphase:

(a) Der Koordinator sendet eine Prepare-Nachricht an alle Teilnehmer.

(b) Jeder Teilnehmer antwortet mit seiner Entscheidung (Vote-Commit oder
Vote-Abort). Lautet seine Antwort Vote-Abort, dann geht der Teilnehmer
in den ABORT-Zustand {iiber.

Entscheidungsvorbereitungsphase:

(a) Der Koordinator sammelt alle Entscheidungsnachrichten von den Teilnehmern.
Lauten alle auf Vote-Commit, so sendet er an alle Teilnehmer eine Prepare-To-
Commit-Nachricht. Andernfalls entscheidet er auf Global-Abort und teilt dies
allen Teilnehmern mit.

(b) Jeder Teilnehmer, der mit Vote-Commit geantwortet hat, wartet auf eine
Prepare-To-Commit- oder Global-Abort-Nachricht des Koordinators. Trifft
ein Global-Abort cin, dann entscheidet er auf Abbruch. Ansonsten antwortet
er dem Koordinator mit einer Bestitigung (Ready-To-Commit) und geht in den
PRE - COMMIT-Zustand iiber.

Entscheidungsphase:

(a) Der Koordinator sammelt alle Bestdtigungen. Hat er alle erhalten, dann entscheidet
er auf GLlobal-Commit und teilt dieses den anderen Teilnehmern mit.

(b) Die Teilnehmer warten auf die Entscheidung des Koordinators und fiithren dann die
entsprechende Freigabeoperation aus.

In Abb. 11.10 und 11.11 sind abschlieBend die Zustdnde und die Zustandsiibergiinge des
3PC-Protokolls dargestellt.
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11.5.2 Probleme des Drei-Phasen-Commit-Protokolls

Das 3PC Iost einige Probleme des einfachen 2PC-Protokolls und blockiert nicht beim
Ausfall einzelner Knoten. Neben diesen unbestrittenen Vorteilen hat das 3PC allerdings
einige Nachteile:

e Der Preis fiir die hhere Robustheit des 3PC liegt in der signifikanten Zunahme an
Nachrichten und Log-Zugriffen. Insgesamt fallen beim 3PC mit N Teilnehmern jetzt 6-
(N — 1) Nachrichten sowie 3N Log-Vorginge an. Das einfache 2PC benétigt hingegen
nur 4 - (N — 1) Nachrichten; das lineare 2PC sogar nur 2 - (N — 1).
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e Die Voraussetzung fiir den ordnungsgemiflen Abschluss des 3PC ist, dass keine
Netzwerkpartitionierungen auftreten. Dies ist eine notwendige Bedingung, da an-
sonsten in mehreren Partitionen ein neuer Koordinator gewihlt werden konnte. Die
einzelnen Koordinatoren konnten dann zu unterschiedlichen Commit-Ergebnissen
kommen.

11.6 Das Paxos-Protokoll

Wie oben beschrieben, stellen Commit-Protokolle im Prinzip Konsensus-Protokolle dar.
Sowohl das 2PC als auch das 3PC haben jedoch Probleme mit Knotenausfillen. Speziell
im Kontext groBer verteilter Systeme und Cloud-Umgebungen hat daher in jiingerer Zeit
das Paxos-Protokoll einige Aufmerksamkeit und praktische Anwendung gefunden.

Paxos ist genau genommen eine Familie von Protokollen und wurde von Lesley Lam-
port vorgeschlagen [14]. Der Name wurde von Lamport in Anlehnung an ein fiktives
Parlament auf der gleichnamigen griechischen Insel gewihlt.

Paxos hat als Ziel, Konsensus zwischen Prozessen zu erreichen, die mit unterschied-
licher Geschwindigkeit arbeiten, asynchron mit beliebigen anderen Prozessen kommuni-
zieren und ausfallen konnen. Weiterhin konnen Nachrichten verloren gehen. AuBerdem
haben einzelne Prozesse einen persistenten Speicher fiir das Recovery.

Im Prinzip realisiert Paxos eine — moglicherweise mehrfach wiederholte — Abstim-
mung, ohne dabei aber durch Ausfall von Knoten (insbesondere des Koordinators) zu
blockieren. Jede Runde hat einen zentralen Koordinator (dort auch als leader bezeichnet),
der die Abstimmung einleitet. Dieser Koordinator wird aus der Menge der Knoten gewéhlt
und versucht, die Mehrheit fiir einen vorgeschlagenen Wert v; zu gewinnen. Wird in einer
Runde die Mehrheit fiir v; gefunden, dann ist v; die Entscheidung. Im Falle eines Ausfalls
wird eine neue Runde gestartet, ggf. durch Neuwahl eines Koordinators. Die entscheiden-
de Frage ist dabei: Was passiert, wenn mehrere Teilnehmer gleichzeitig denken, dass sie
Koordinator sind?

Abbildung 11.12 zeigt den Ablauf einer Runde im Paxos-Protokoll. Der Parameter r
gibt dabei die Nummer der Runde an.

Abb. 11.12 Ablauf im Paxos-
Protokoll —

o { T REPARE(r) 1
20 { —2CCEPTlny) i
Qb{i ACCEPTEDI(r) ' : :

\ Yvyvy
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Phase 1a Der Koordinator wihlt eine Nummer r, die seiner Ansicht nach hoher ist als
die hochste Nummer in anderen (erfolgreichen oder fehlgeschlagenen) Runden
derselben Abstimmung. Die Runde wird dann damit erdffnet, dass diese Num-
mer als Teil der Nachricht prepare(r) an alle Teilnehmer geschickt wird.

Phase 1b Die Nachricht prepare(r) wird von allen Empfingern (engl. acceptor) be-
arbeitet. Zuerst priift der Empfinger, ob er schon eine Nachricht mit einer
Nummer > r bearbeitet hat — in diesem Fall wird die (verspitet eingetroffene)
Nachricht ignoriert. Anderenfalls antwortet er mit einer promise(r) Nach-
richt, die verspricht, dass er keine Nachricht mit einer Nummer < r akzep-
tieren wird. Der promise-Nachricht wird die Information mitgegeben, ob der
Empfinger schon fiir ein kleineres r ein accepted gesendet hat und welches
kleinere r er bisher als gro3te Nummer bearbeitet hat (wenn liberhaupt).

Phase 2a Der Koordinator kann nun zwei unterschiedliche Situationen vorfinden, wenn
er von einer Mehrheit der Empfinger ein promise erhalten hat:

— Einige der Teilnehmer aus dieser Mehrheit haben bereits ein accepted in
Phase 2b gesendet. Dann wihlt der Koordinator den Wert v mit der héchsten
Rundennummer r,,,, < r und sendet ein accept(r, v) an alle Teilnehmer.

— Wenn noch kein Teilnehmer eine accepted-Nachricht geschickt hat, kann
der Koordinator einen der vorgeschlagenen Werte fiir v wihlen.

Die Nachricht accept(r, v) kann somit in jedem Fall geschickt werden.

Phase 2b Die Nachricht accepted(r) wird vom Teilnehmer als Reaktion auf eine
accept-Anfrage geantwortet, wenn er noch nicht auf eine prepare-Nachricht
einer hoheren Runde reagiert hat. In diesem Fall wird die accept- Anfrage
ignoriert.

Ein derartiges Accept ist endgiiltig und wird vom Koordinator den Teilnehmern mitgeteilt
(es bleibt auch endgiiltig wenn dieser ausfallen sollte; die Abstimmung wird allerdings
gegebenenfalls mit neuem Koordinator, aber demselben Ergebnis wiederholt).

Paxos kommt garantiert zu einem Ergebnis, sofern jeweils ein neuer Koordinator ge-
wihlt werden kann und eine Mehrheit der Teilnehmer lange genug nicht ausfillt. Grund-
sdtzlich gilt auch, dass zwei beliebige Runden, die eine Mehrheit gewinnen konnten, den
gleichen Wert fiir v ermittelt haben.

Paxos kann F Teilnehmerausfille tolerieren, sofern mindestens 2F + 1 Teilnehmer
existieren.

Paxos kann nun genutzt werden, um ein verteiltes Commit-Protokoll zu implementie-
ren, indem fiir v die Werte Prepared und Aborted gewihlt werden. Das in [10] be-
schriebene Paxos Commit kommt dabei sogar ohne expliziten Transaktionsmanager (Ko-
ordinator) aus, dessen Ausfall zu Problemen fiihren kann. Dies wird dadurch erreicht, dass
jeder Teilnehmer eine Instanz des Paxos-Protokolls laufen ldsst, um zwischen Prepared
und Aborted zu entscheiden. Mit der Initiierung des Commits wird ein BeginCommit
zum gewdhlten Koordinator gesendet, der wiederum ein Prepare an alle Teilnehmer
schickt. Wenn ein Teilnehmer zum Abschluss der Transaktion bereit ist, sendet er eine
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Accept-Nachricht mit dem Wert Prepared, anderenfalls Aborted. Hat der Koordinator
F + 1 Accept-Nachrichten erhalten, kann er das Ergebnis bestimmen. Sollte dagegen
keine Entscheidung moglich sein, muss angenommen werden, dass einer der Teilnehmer
ausgefallen ist und eine neue Runde wird gestartet. Das globale Commit wird nur dann
durchgefiihrt, wenn die Paxos-Instanzen aller Teilnehmer ein Prepared gewéhlt haben.

Im Vergleich zum 2PC-Protokoll ist ein solches Protokoll fehlertolerant und nichtblo-
ckierend, im Vergleich zu 3PC garantiert Paxos auch im Fall von Netzwerkpartitionierun-
gen ein konsistentes Ergebnis.

Wie eingangs erwihnt, stammt das allgemeine Paxos-Protokoll von Lesley Lam-
port [14]. Lampson hat die eher abstrakte Beschreibung von Lamport in einem Informa-
tikszenario umgesetzt [15], Aspekte der praktischen Umsetzung werden in [2] diskutiert.
Die Anwendung als verteiltes Commit-Protokoll wird in [10] beschrieben. Lehner und
Sattler diskutieren den Einsatz von Paxos in Cloud-Szenarien [16].

Paxos wird u. a. in einigen Google-Systemen eingesetzt, so u.a. im verteilten Sperr-
manager Chubby [1] sowie Spanner [3], in Microsofts Bing-Suchmaschine zam Cluster-
Management.

1.7 Recovery

Unter dem Begrift des Recovery werden alle Vorkehrungen zusammengefasst, die es im
Fehlerfall ermdglichen, eine Datenbank wieder auf einen aktuellen und konsistenten Zu-
stand hochzufahren.

11.7.1 Klassisches Recovery

Klassische Recovery-Algorithmen sind fiir den Ausfall eines zentralen DBMS-Knotens
ausgelegt. Bei einem derartigen Ausfall geht insbesondere der Inhalt des Hauptspeichers
verloren. Die persistente Version der Datenbank muss in diesem Fall auf einen konsisten-
ten, aktuellen Zustand gebracht werden, wobei Folgendes zu beachten ist:

o Die Effekte einer erfolgreich mit Commit abgeschlossenen Transaktion miissen auf
dem Datenbestand nachvollzogen werden, sofern diese nicht bereits in der persistenten
Version der Datenbank beriicksichtigt worden sind.

e Keine Effekte abgebrochener Transaktionen sind auf dem persistenten Medium beriick-
sichtigt.

e Noch offene Transaktionen werden abgebrochen und neu gestartet. Bereits persistente
Ergebnisse dieser Transaktionen miissen riickgingig gemacht werden.

Das Recovery hat nun die Aufgabe diese Anforderungen zu erfiillen. Hierbei werden
zwei Verfahren eingesetzt:
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e Ein UNDO ermdglicht es, bereits im persistenten Medium gespeicherte Transaktions-
ergebnisse riickgéngig zu machen.

e FEin REDO fihrt erfolgreiche Transaktionen nach, deren Ergebnisse verloren gegangen
sind.

Neben dem Verlust des Hauptspeichers konnen natiirlich auch persistente Datenbe-
stinde verloren gehen. Hier gelten dieselben Anforderungen und méglichen Recovery-
Schritte.

Um UNDO und REDO ausfiihren zu konnen, muss ein DBMS geeignete Vorkehrungen
treffen:

e Das Log-Buch protokolliert alle in der Datenbank durchgefiihrten Modifikationen so-
wie die relevanten Entscheidungen (also Commit versus Abort, aber auch Versenden
von Nachrichten in Commit-Protokollen). Das Log-Buch muss direkt persistent ge-
schrieben werden und dies auf einem separaten Medium (nicht auf dem wiederher-
zustellenden Medium). Ein logisches Log protokolliert hierbei logische Operationen,
wihrend ein physisches die tatsichlichen physischen Anderungen auf einem Speicher-
medium protokolliert.

o Sicherungspunkte speichern einen Zustand der Datenbank, entweder als komplette Ko-
pie oder als Delta zu einer zuriickliegenden Kopie. Typischerweise starten REDOs von
einem zuriickliegenden Sicherungspunkt, und UNDOs gehen nur bis zu einem definier-
ten Sicherungspunkt zuriick.

Konkrete Recovery-Prozesse unterscheiden sich jetzt dadurch, in welcher Reihenfolge
REDOs und UNDOs ausgefiihrt werden miissen und ob das physische oder logische Log
(oder beide) benutzt werden.

11.7.2 Recovery in verteilten DBMS

Zu den beim Recovery zu behandelnden Fehlerfillen in Einzelsystemen kommen weitere,
neue Fehlerfille in verteilten Szenarien hinzu:

e FEin ausfallender Knoten kann globale Aufgaben tibernommen haben, sodass sein Aus-
fall besondere Mallnahmen erfordert, etwa als Koordinator einer globalen Transaktion.

e Neben Knotenausfillen treten auch Ausfille von Kommunikationsverbindungen auf.

e Die Replikation von Datenbestinden stellt besondere Anforderungen, da bei der Wie-
derherstellung es nicht reicht, eine konsistente Transaktionsmenge in einer erlaubten
(serialisierbaren) Abarbeitung nachzuspielen, sondern die Identitit des wiederherge-
stellten Replikats zu den anderen Replikaten die relevante Forderung ist.

e Neben der Behandlung einzelner wiederherzustellender Rechner kann auch die Wie-
derherstellung eines gesamten verteilten Datenbanksystems notwendig werden. Dies
ist ein besonderer Fall, da es unter Umstédnden keinen globalen konsistenten Zustand
gibt, der als Ziel der Wiederherstellung dienen kann.
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Die Reaktion auf Knotenausfille bei der Commit-Koordination und Verbindungsabbrii-
che miissen durch geeignete, in diesem Kapitel ausfiihrlich beschriebene, Konsensus-
Protokolle abgefangen werden, sodass wir an diese Stelle nicht erneut darauf eingehen.

Prinzipiell gehen wir davon aus, dass ein Knotenausfall ein dortiges Recovery erfordert.
Durch das Szenario der verteilten Datenhaltung ergeben sich sowohl neue Moglichkeiten
als auch neue Herausforderungen.

e Im Falle von replizierten Datenbestinden bietet es sich an, statt eines schrittweisen
Nachspielens von Anderungen gleich das Recovery durch das Einspielen eines ande-
ren, aktuellen Replikats zu realisieren.

e Bei der Diskussion der Commit-Protokolle wurde deutlich, dass die erreichten Zustin-
de im Log-Buch protokolliert werden und beim Recovery wiederhergestellt werden
konnen. Diese Zustandsinformationen miissen bei der Wiederherstellung ausgenutzt
werden, um iiber den Status noch nicht mit Commit beendeter Transaktionen zu ent-
scheiden.

e Um ein komplett heruntergefahrenes verteiltes System wiederherzustellen, muss aus
lokalen Log-Biichern faktisch ein globales Log-Buch synthetisiert werden. Hier ist zu
kldren, ob dies in allen Fillen sinnvoll und machbar ist.

Diese Auflistung macht deutlich, dass bei der Wiederherstellung von verteilten Datenbe-
stinden eine Reihe von Fragestellungen zu beachten ist. Einige dieser Fragestellungen
werden an anderer Stelle in diesem Buch aufgegriffen, so die Frage der Behandlung von
Verbindungsfehlern in Commit-Protokollen in diesem Kap. 11 und die Behandlung von
Replikaten in Kap. 13.

11.8 Strukturierte Transaktionen

Werden Transaktionen auf mehreren Knoten einer verteilten Architektur ausgefiihrt, liegt
es nahe, lokale Transaktionen zu einer globalen Transaktion zu biindeln. Dieser Ansatz dh-
nelt dem Ansatz der geschachtelten Transaktionen, der daher im Folgenden kurz skizziert
wird.

11.8.1 Geschachtelte Transaktionen

Im Modell der geschachtelten Transaktionen kann eine Transaktion eine beliebige Anzahl
von Subtransaktionen enthalten, die wiederum selbst Subtransaktionen enthalten konnen.
Eine ausgezeichnete Transaktion ist die Wurzeltransaktion, die als Wurzelknoten einen
Transaktionsbaum initiiert. Die Notation weicht in dieser Hinsicht von der Notation ab, die
fiir Transaktionsbdume in verteilten Transaktionen in Abschn. 11.1 eingefiihrt wurde: Statt
Primértransaktion wird von Wurzeltransaktion gesprochen, die Subtransaktionen werden
oft auch als Kindtransaktionen bezeichnet.
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Abb. 11.13 Transaktionsbaum einer geschachtelten Transaktion

Mithilfe eines Transaktionsbaumes (Abb. 11.13) lassen sich somit Hierarchien vonein-
ander abhiingiger Teiltransaktionen darstellen. Eine Transaktion, die iiber Subtransaktio-
nen geschachtelt ist, wird als Vatertransaktion der zugehdrigen Subtransaktionen bezeich-
net. Subtransaktionen werden daher auch als Kindtransaktionen bezeichnet. Subtransak-
tionen desselben Vaters werden als Geschwistertransaktionen bezeichnet. Die Grundidee
des geschachtelten Transaktionsmodells besteht nun darin, eine komplexe Aufgabe (zum
Beispiel eine lange Transaktion) in Teilaufgaben (Subtransaktionen) aufzuteilen, die un-
abhingig (und eventuell parallel) bearbeitet werden konnen.

Es stellt sich nun die Frage, inwieweit die ACID-Eigenschaften von einem solchen
Modell erfiillt werden konnen?

o Die Isolation geschachtelter Transaktionen kann nur gewéhrleistet werden, wenn die
Ergebnisse einer Subtransaktion ausschlieBlich an die Vatertransaktion weitergeleitet
werden. Diese Ergebnisse sind also nicht sichtbar fiir andere nebenldufige Transaktio-
nen. Geben Subtransaktionen die Ergebnisse mit dem Commit an nebenldufige Trans-
aktionen frei, wird Isolation nur auf Subtransaktionsebene erreicht.

o Die Aromaritit einer geschachtelten Transaktion kann nur aufrechterhalten werden,
wenn entweder alle Transaktionen des Transaktionsbaums erfolgreich enden oder ge-
meinsam abbrechen.

Basierend auf dem Grad der Isolation, konnen wir offen geschachtelte von geschlossen
geschachtelten Transaktionen unterscheiden.

11.8.2 Geschlossen geschachtelte Transaktionen

Das Modell der sogenannten geschlossen geschachtelten Transaktionen (engl. closed nes-

ted transactions, abgekiirzt CNT) erfiillt die ACID-Kriterien auch fiir geschachtelte Trans-
aktionen.
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e Die isolierte Ausfiihrung einer geschachtelten Transaktion erfolgt beispielsweise iiber
die Weitergabe der Sperren einer Subtransaktion an die Vatertransaktion. Sperren wer-
den also in der Hierarchie nach ,,oben (in Richtung der Wurzel) weitergereicht (man
spricht auch von Vererbung von Sperren). Damit werden die Ergebnisse einer Sub-
transaktion der Vatertransaktion und somit auch den Geschwistertransaktionen sichtbar
gemacht. Die Ergebnisse der geschlossen geschachtelten Transaktion sind folglich erst
mit dem Commit der Wurzeltransaktion freigegeben und sichtbar fiir nebenldufige
Transaktionen.

e Indem Grundmodell der geschachtelten Transaktionen sind Transaktionen atomar, weil
folgende Kriterien eingehalten werden:

1. Der Abbruch einer Vatertransaktion erzwingt den Abbruch aller Subtransaktionen.
2. Eine Transaktion des Transaktionsbaums kann nur erfolgreich enden, wenn alle
Subtransaktionen erfolgreich waren.
3. Der Abbruch einer Subtransaktion fiihrt zum Abbruch der Vatertransaktion.
Mithilfe dieser Kriterien wird der Abbruch des gesamten Transaktionsbaums erzwun-
gen, sobald eine der Teiltransaktionen abbricht. Bricht beispielsweise eine Subtrans-
aktion T; ab, so fiihrt dies zum Abbruch der Vatertransaktion 7;. Der Abbruch der
Vatertransaktion verlangt wiederum, dass alle Subtransaktionen abbrechen. Dies sind
die Geschwistertransaktionen von 7.
Ist die abgebrochene Vatertransaktion 7; nicht die Wurzeltransaktion, so hat 7; selbst
eine Vatertransaktion, die als Folge ebenfalls abbrechen muss. So pflanzt sich ein Ab-
bruch einer Transaktion aufgrund des dritten Kriteriums bis zur Wurzeltransaktion fort.
Das erste der Kriterien garantiert andererseits, dass alle Transaktionen bis zu den Blit-
tern abbrechen.
Diese Eigenschaft, dass der Abbruch einer Transaktion zum Abbruch einer anderen
Transaktion fiihrt, wird auch als Vitalititsbeziehung bezeichnet. Im Grundmodell der
geschlossen geschachtelten Transaktionen sind alle Subtransaktionen vital fiir den Va-
ter. Erweiterte Varianten konnen auch nichtvitale Subtransaktionen ermoglichen. In der
Gegenrichtung gilt die Vitalititsbeziehung immer — der Abbruch des Vaters erzwingt
den Abbruch der Kinder.

Auf der Wurzelebene sind die ACID-Bedingungen erfiillt. Dieses Modell ist daher als
geschlossen geschachtelt bekannt, da keine Zwischenergebnisse freigegeben werden.

Wie kann nun in einem derartigen Modell die Serialisierbarkeit erreicht werden? Moss
stellt in [18] eine erweiterte Form des strikten Zwei-Phasen-Sperrens fiir geschachtelte
Transaktionen vor, die dieses leistet. Sperren werden hier wie beschrieben in der Hierar-
chie nach ,,oben‘ weitergereicht. Am Ende werden alle gesperrten Objekte dann durch die
Waurzeltransaktion freigegeben. Auf der Wurzelebene sind die ACID-Bedingungen erfiillt.

Vorteile dieses Modells sind insbesondere die bessere Parallelisierung der Subtrans-
aktionen, die kleineren Riicksetzeinheiten beim Abbruch von Subtransaktionen und die
erhohte Flexibilitdt beim Abbruch von Subtransaktionen.
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11.8.3 Offen geschachtelte Transaktionen

Im Gegensatz zum geschlossen geschachtelten Modell geben Subtransaktionen in offen
geschachtelten Transaktionen ihre Ergebnisse bereits mit ihrem Commit frei — sie sind fiir
andere Transaktionen offen. Das zugehorige Modell wird mit ONT fiir open nested trans-
actions abgekiirzt. Die Anderungen der Subtransaktionen werden bereits vor dem Ende
der Wurzeltransaktion fiir nebenldufige Transaktionen sichtbar. Damit wird eine erhohte
Inter-Transaktionsparallelitiit erreicht. Dies fiihrt aber zur Verletzung der Isolationseigen-
schaft der geschachtelten Transaktion. Allerdings wird Isolation auf Subtransaktionsebene
erreicht. Bestimmte Anwendungsgebiete machen das friihzeitige Freigeben der Ergebnis-
se notwendig, beispielsweise in kooperativen Umgebungen.

Wie sieht es nun mit der Atomaritdt offen geschachtelter Transaktionen aus? Dazu
sollen zwei Transaktionen 7; und 7; betrachtet werden, wobei T; von T; abhingt (also im
Transaktionsbaum ein Sohn von 7; ist). Fiir zwei solcher Transaktionen gelten zunéchst
folgende Basisbedingungen:

1. Ein abort(7;) erzwingt einen abort(7}).
2. Ein commit(7;) ist nur moglich nach einem commit (7).

Interessant ist nun die Frage, was bei einem abort(7}) geschieht. Dafiir gibt es folgende
Moglichkeiten:

1. Ignorieren (ignore) fiir ,,nichtlebenswichtige* (non-vitale) Subtransaktionen,

2. erneutes Starten der abgebrochenen Subtransaktion: retry 7}, evtl. in Abhingigkeit
von der Ursache des Abbruchs,

3. Versuch der Ausfithrung (try) einer Ersatztransaktion (engl. contingency transacti-
on),
Ersatztransaktionen werden im Falle eines Abbruchs oder der Nichtausfiihrbarkeit
einer Transaktion alternativ ausgefiihrt und werden daher auch als Alternativtransak-
tionen bezeichnet,

4. Abbruch des Vaters: abort(7;).

Aus den vorgestellten Arten von Subtransaktionen folgt fiir die Atomaritét des Transakti-
onsbaums:

o Die Atomaritit der geschachtelten Transaktion kann nur mit dem retry von abge-
brochenen Subtransaktionen bzw. mit vitalen Subtransaktionen garantiert werden. Ge-
schlossen geschachtelte Transaktionen haben gerade diese Eigenschaften.

e Werden dagegen nichtvitale Subtransaktionen oder Alternativtransaktionen eingesetzt,
kann nicht mehr davon gesprochen werden, dass alles oder nichts ausgefiihrt wurde.

Fiir offen geschachtelte Transaktionen sind sowohl vitale als auch nichtvitale und Al-
ternativtransaktionen denkbar. Erweiterte Transaktionsmodelle stellen Erweiterungen des
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allgemeinen offen geschachtelten Modells dar und zeichnen sich dadurch aus, welche
Arten der genannten Subtransaktionen zulédssig sind und welche nicht. Die sogenannten
flexiblen Transaktionen [5, 24] erlauben sogar eine Mischform von offen und geschlossen
geschachtelten Transaktionen.

11.8.4 Eigenschaften geschachtelter Transaktionen

Insgesamt konnen folgende Kategorien fiir Eigenschaften geschachtelter Transaktionen
festgestellt werden:

e Sichtbarkeit der Ergebnisse
Der Begriff offen bzw. geschlossen betrifft die Sichtbarkeit der Ergebnisse einer Sub-
transaktion und des Transaktionsbaums. Dieses fiihrt zum Kriterium der Isolation auf
unterschiedlichen Ebenen.

e Behandlung von Transaktionsabbriichen
Fiir geschachtelte Transaktionen gilt allgemein, dass der Abbruch der Vatertransaktion
den Abbruch aller Subtransaktionen nach sich zieht. Damit ist ein erfolgreiches Ende
einer Subtransaktion nur wirksam, wenn alle Vorgéingertransaktionen, insbesondere die
Waurzeltransaktion, erfolgreich enden.
Das Abbruchverhalten der Vatertransaktion in Bezug auf eine Subtransaktion wird iiber
die vitale und nichtvitale Eigenschaft von Subtransaktionen festgelegt. Der Abbruch
einer vitalen Transaktion fiihrt zum Abbruch der Vatertransaktion. Der Abbruch einer
nichtvitalen Transaktion hat hingegen keinen Einfluss.

o Ausfiihrungsreihenfolge von Subtransaktionen
Subtransaktionen werden parallel zu ihrer Vatertransaktion ausgefiihrt. Untereinander
bestehen zwei Moglichkeiten: Geschwistertransaktionen werden entweder sequenziell
oder parallel ausgefiihrt.

Im Falle offen geschachtelter Transaktionen sind bei Abbriichen von Vatertransaktionen
kompensierende Transaktionen notwendig, um die Ergebnisse einer Subtransaktion nach
ihrem erfolgreichen Ende semantisch zuriickzusetzen. Der Einsatz von Kompensations-
transaktionen wurde bereits 1981 von Gray in [9] vorgeschlagen. Bricht beispielsweise
die Wurzeltransaktion einer offen geschachtelten Transaktion ab, so haben einige Sub-
transaktionen moglicherweise bereits ein Commit ausgefiihrt. Die Ergebnisse der Sub-
transaktionen sind damit in der Datenbank gespeichert, kénnen aber mit der Ausfiihrung
einer Kompensationstransaktion nachtriglich riickgdngig gemacht werden. In diesem Zu-
sammenhang spricht man von semantischer Atomaritét.

Geschachtelte Transaktionen sind insofern relevant fiir verteilte Datenbanken, da mit
einem 2PC- oder anderem Protokoll koordinierte Teiltransaktionen einer verteilten Trans-
aktion dem Modell einer einstufig geschachtelten Transaktion dhneln. Die Kombination
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von Konzepten strukturierter Transaktionen mit verteilten Szenarien ist somit ein nahe
liegender Ansatz.

Das Modell der geschachtelten Transaktionen wurde insbesondere von Moss populir
gemacht [18]. Einen friihen Uberblick iiber erweiterte Transaktionsmodelle gibt der von
Elmagarmid herausgegebene Sammelband [4]. Dort findet sich mit [6] insbesondere eine
Einfiihrung in den Forschungsbereich sowie eine Klassifikation verschiedener Ansitze.

1.9 Ubungsaufgaben

Ubung 11.1 (Nachrichtenanzahl in Commit-Protokollen)
Gegeben sei eine Transaktion mit einem Koordinator und fiinf teilnehmenden Knoten.
Wie viele Nachrichten sind im erfolgreichen Fall (alle Teilnehmer stimmen fiir Commit)

e im zentralisierten 2PC,

e im linearen 2PC,

e im 3PC notwendig?

Wie dndert sich die Anzahl, wenn Teilnehmer 3 fiir Abort stimmt?

Ubung 11.2 (Ausfall des Koordinators)

Gegeben sei eine Transaktion mit einem Koordinator und fiinf teilnehmenden Knoten.

Was passiert, wenn der Koordinator im READY-Zustand

e im zentralisierten 2PC bzw.
e im 3PC

ausfallt?
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Wir fithren zunichst einige Grundlagen zur Synchronisation von Transaktionen ein, so
die zu vermeidenden Mehrbenutzeranomalien sowie das Korrektheitskriterium der Seria-
lisierbarkeit. Es folgt die Behandlung der wichtigsten Synchronisationstechniken (Sperr-
verfahren, Zeitstempelansitze und optimistische Verfahren), wobei meist zunichst kurz
die Realisierung in zentralisierten DBS besprochen wird, bevor die Alternativen zur Rea-
lisierung in Verteilten DBS vorgestellt werden. Danach gehen wir auf die Realisierung
einer Mehrversionensynchronisation ein, mit der das Ausmall an Synchronisationskon-
flikten zwischen Transaktionen stark reduziert werden kann und die in derzeitigen DMS
zunehmend an Bedeutung gewinnt. AbschlieBend werden dann die wichtigsten Alternati-
ven zur Behandlung globaler Deadlocks vorgestellt.

Die meisten der Synchronisationsansitze wurden zunéchst fiir geografisch verteilte
relationale DBS vorgeschlagen, konnen aber oft auch fiir Parallele DBS vom Typ Sha-
red Nothing sowie fiir NoSQL-Systeme eingesetzt werden. Tatsédchlich streben NoSQL-
Systeme zunehmend die Unterstiitzung der ACID-Eigenschaften an, z. B. auf Basis von
Ansitzen der optimistischen und Mehrversionensynchronisation. Synchronisationsverfah-
ren fiir Parallele DBS vom Typ Shared Disk werden in Kap. 14 behandelt.

12.1 Grundlagen der Synchronisation

Eine Schliisseleigenschaft von DBS ist, dass viele Benutzer gleichzeitig lesend und &n-
dernd auf die gemeinsamen Datenbestinde zugreifen konnen, ohne dass die Konsistenz
der Daten verletzt wird. Die Wahrung der DB-Konsistenz trotz paralleler Zugriffe ist Auf-
gabe der Synchronisationskomponente, wobei der Mehrbenutzerbetrieb gegeniiber den
Benutzern verborgen wird (Transparenz der konkurrierenden Verarbeitung, logischer Ein-
benutzerbetrieb). Werden alle Transaktionen seriell ausgefiihrt, dann ist der geforderte lo-
gische Einbenutzerbetrieb ohne jegliche Synchronisation erreicht und die DB-Konsistenz
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ist am Ende jeder Transaktion gewdhrleistet. Eine strikt serielle Ausfiihrung der Trans-
aktionen zur Umgehung der Synchronisationsproblematik verbietet sich jedoch v. a. aus
Leistungsgriinden. Denn im Einbenutzerbetrieb konnten die Prozessoren aufgrund langer
Transaktionsunterbrechungen, z. B. wegen Kommunikations- oder E/A-Vorgéngen, nicht
verniinftig genutzt werden. Selbst fiir Hautspeicherdatenbanken erfordert die Nutzung
mehrerer Cores bzw. Prozessoren (Shared Everything) die parallele Datenbankverarbei-
tung durch mehrere Threads bzw. Prozesse.

Beim unkontrollierten Zugriff auf Datenobjekte im Mehrbenutzerbetrieb konnen meh-
rere unerwiinschte Phinomene auftreten. Die wichtigsten dieser Anomalien sind verloren
gegangene Anderungen (,,lost update*), Lesen ,,schmutziger Anderungen (,,dirty read*),
inkonsistente Analyse (,,non-repeatable read“) sowie sogenannte Phantome [20]. Ande-
rungen konnen verloren gehen, wenn zwei Transaktionen parallel dasselbe Objekt dndern,
wobei die zuerst vorgenommene Anderung durch die zweite Transaktion filschlicherwei-
se iiberschrieben wird. Das Lesen schmutziger Anderungen, welche von noch nicht zu
Ende gekommenen Transaktionen stammen, fiihrt zu fehlerhaften Ergebnissen, wenn die
dndernde Transaktion noch zuriickgesetzt werden muss und somit ihre Anderungen ungiil-
tig werden. Die inkonsistente Analyse sowie das Phantomproblem betreffen Lesetransak-
tionen, die aufgrund parallel durchgefiihrter Anderungen wihrend ihrer Ausfiihrungszeit
unterschiedliche DB-Zustinde sehen. Diese Phidnomene werden unter dem Begriff Mehr-
benutzeranomalien zusammengefasst.

12.1.1 Serialisierbarkeitsbegriffe

Die genannten Anomalien werden vermieden durch Synchronisationsverfahren, welche
das Korrektheitskriterium der Serialisierbarkeit erfiillen [15, 7]. Dieses Kriterium ver-
langt, dass das Ergebnis einer parallelen Transaktionsausfiihrung dquivalent ist zu dem Er-
gebnis irgendeiner der seriellen Ausfiihrungsreihenfolgen der beteiligten Transaktionen.
Aquivalent bedeutet in diesem Zusammenhang, dass fiir jede der Transaktionen dieselbe
Ausgabe wie in der seriellen Abarbeitungsreihenfolge abgeleitet wird und dass der gleiche
DB-Endzustand erzeugt wird. In der Datenbanktheorie gibt es unterschiedliche Seriali-
serbarkeitsdefinitionen [40], wovon jedoch die sogenannte Konfliktserialisierbarkeit am
bedeutsamsten ist und hier unterstellt wird. Dabei wird verlangt, dass in Konflikt stehen-
de Operationen verschiedener Transaktionen (Zugriff auf dasselbe Datenobjekt, wobei
mindestens einer der Zugriffe dndernd ist) in derselben Reihenfolge auszufiihren sind,
wie in der dquivalenten seriellen Ausfiihrungsreihenfolge. Damit sieht eine Transaktion
alle Anderungen der Transaktionen, die vor ihr in der #quivalenten seriellen Ausfiih-
rungsreihenfolge stehen, jedoch keine der in dieser Reihenfolge nach ihr kommenden
Transaktionen. Die zur parallelen Transaktionsbearbeitung dquivalente serielle Ausfiih-
rungsreihenfolge wird auch als Serialisierungsreihenfolge bezeichnet.
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Abb. 12.1 a Schedule und b Abhingigkeitsgraph (Beispiel)

12.1.2 Abhangigkeitsgraphen

Um zu iiberpriifen, ob ein bestimmter Schedule, d. h. eine Ablauffolge von Transaktionen
mit ihren zugehorigen Operationen, serialisierbar ist, kann ein Serialisierbarkeits- oder
Abhdingigkeitsgraph gefiihrt werden. In diesem Graphen treten die einzelnen Transak-
tionen als Knoten auf und die Abhéngigkeiten zwischen Transaktionen als (gerichtete)
Kanten. Eine Abhiingigkeit zwischen zwei Transaktionen T; und T; liegt vor, wenn T;
vor T; auf dasselbe Objekt zugegriffen hat und die Operationen der beiden Transaktio-
nen nicht reihenfolgeunabhiingig (kommutativ) sind. Werden (wie iiblich) als Operationen
Lese- und Schreibzugriffe betrachtet, dann liegt eine Abhingigkeit vor, wenn wenigstens
eine der beiden Operationen eine Schreiboperation darstellt. Es kann gezeigt werden, dass
ein Schedule genau dann serialisierbar ist, wenn der zugehorige Abhingigkeitsgraph azy-
klisch ist. Denn nur in diesem Fall reflektiert der Graph eine partielle Ordnung zwischen
den Transaktionen, die zu einer vollstindigen Ordnung, die zugleich den dquivalenten
seriellen Schedule bestimmt, erweitert werden kann.

Beispiel 12.1 Abbildung 12.1a zeigt einen Schedule mit drei Transaktionen, wobei r (x)
bzw. w(x) den Lese- bzw. Schreibzugriff der jeweiligen Transaktion auf Objekt x kenn-
zeichnen. Der zugehorige Abhiingigkeitsgraph ist in Abb. 12.1b gezeigt, wobei die Kanten
zusitzlich mit dem die Abhéngigkeit verursachenden Objekt gekennzeichnet sind. Da der
Graph keinen Zyklus enthiilt, ist der gezeigte Schedule serialisierbar. Die Serialisierungs-
reihenfolge lautet 73 < 71 < T5. O

Das Fiithren von Abhingigkeitsgraphen bietet jedoch keinen praktikablen Ansatz zur Im-
plementierung eines Synchronisationsverfahrens, da hiermit meist erst nachtréglich die Se-
rialisierbarkeit von Schedules gepriift werden kann [33]. Weiterhin wére der Verwaltungs-
aufwand prohibitiv hoch, zumal auch Abhiéngigkeiten zu bereits beendeten Transaktionen
zu beriicksichtigen sind. Zur Synchronisation wird daher auf andere Verfahren zuriickge-
griffen, fiir welche nachgewiesen werden konnte, dass sie Serialisierbarkeit gewéhrleisten.
Die Mehrzahl der vorgeschlagenen Verfahren ldsst sich einer der drei folgenden Klassen
zuordnen: Sperrverfahren, optimistische Protokolle sowie Zeitmarkenverfahren.
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12.1.3 Anforderungen fiir Verteilte DBS

Diese Verfahrensklassen kommen auch fiir Verteilte Datenbanksysteme in Betracht. Als
neue Anforderung ergibt sich hier, eine systemweite Serialisierbarkeit aller lokalen und
globalen Transaktionen zu erzielen (globale Serialisierbarkeit). Hierzu reicht es nicht aus,
nur die (lokale) Serialisierbarkeit in jedem Rechner zu gewihrleisten, da in den einzelnen
Rechnern unterschiedliche Serialisierungsreihenfolgen vorliegen konnen. Um eine hohe
Leistungsfdhigkeit zu erhalten, sollte diese Aufgabe wiederum mit moglichst geringem
Kommunikationsaufwand erfiillt werden. Weiterhin sollte, wie bereits fiir zentralisier-
te DBS, die Synchronisation mit moglichst wenig Blockierungen und Riicksetzungen
von Transaktionen erfolgen. Denn diese zur Behandlung von Synchronisationskonflikten
verfiigharen Methoden haben beide einen negativen Einfluss auf Durchsatz und Antwort-
zeiten. Eine weitere Anforderung im verteilten Fall ist eine moglichst hohe Robustheit
der Synchronisationsprotokolle gegeniiber Fehlern (Rechnerausfall, Kommunikationsfeh-
ler). Erweiterungen werden daneben bei replizierten Datenbanken notwendig, um die
wechselseitige Konsistenz von Replikaten sicherzustellen und Transaktionen mit aktu-
ellen Objektkopien zu versorgen.

Da replizierte Datenbanken in Kap. 13 behandelt werden, konzentrieren wir uns hier
zunichst auf die Synchronisation in partitionierten Datenbanken. Sperrverfahren und op-
timistische Verfahren konnen hierzu entsprechend erweitert werden und entweder unter
zentralisierter Kontrolle (auf einem ausgezeichneten Knoten) oder verteilt durchgefiihrt
werden. Fiir Zeitmarkenverfahren ist dagegen nur eine verteilte Realisierung sinnvoll. Wie
schon in zentralisierten DBS konnen die einzelnen Verfahrensklassen auch in Verteilten
DBS vielfiltig miteinander kombiniert werden (z. B. Sperrverfahren mit optimistischen
Protokollen).

12.2 Sperrverfahren in Verteilten DBS

Sperrverfahren sind dadurch gekennzeichnet, dass das DBMS vor dem Zugriff auf ein Ob-
jekt fiir die betreffende Transaktion eine Sperre erwirbt, deren Modus dem Zugriffswunsch
entspricht. Zur Sicherstellung der Serialisierbarkeit ist dabei i. Allg. ein sogenanntes strikt
zweiphasiges Sperrprotokoll erforderlich, bei dem sédmtliche Sperren bis zum Transak-
tionsende gehalten werden (zweite Commit-Phase) [16]. Im einfachsten Fall wird nur
zwischen Lese- und Schreibsperren unterschieden (RX-Sperrverfahren). Dabei sind Lese-
oder R-Sperren (read locks, shared locks) miteinander vertriglich, wihrend Schreib- oder
X-Sperren (exclusive locks) weder mit sich selbst noch mit Lesesperren kompatibel sind.
So konnen bei gesetzter R-Sperre auf ein Objekt weitere Leseanforderungen gewihrt
werden, jedoch keine X-Sperren; bei gesetzter X-Sperre sind alle weiteren Sperranfor-
derungen abzulehnen. Ein Sperrkonflikt fiihrt zur Blockierung der Transaktion, deren
Sperranforderung den Konflikt verursacht hat; die Aktivierung der wartenden Transak-
tionen ist moglich, sobald die unvertriglichen Sperren freigegeben sind.
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Beispiel 12.2 Fiir den Schedule in Abb. 12.1a tritt mit einem RX-Protokoll ein Sperrkon-
flikt auf: Fiir die Lesesperre von T, auf Objekt y ergibt sich ein Konflikt aufgrund der
zuvor gewihrten X-Sperre fiir 7. 7, wird nach Beendigung und Freigabe der Sperren
von T fortgesetzt. Dagegen verursacht der Lesezugriff von 7] auf x keinen Konflikt,
da zu diesem Zeitpunkt 73 bereits beendet ist. Als Serialisierungsreihenfolge ergibt sich
T <T <Ts. O

12.2.1 Zentrale Sperrprotokolle

Ein nahe liegender Ansatz zur Synchronisation in Verteilten DBS liegt darin, simtliche
Sperranforderungen und -freigaben auf einem dedizierten Rechner zu bearbeiten. Als
Vorteil ergibt sich, dass die Synchronisation quasi wie in einem zentralisierten DBS abge-
wickelt werden kann, da im zentralen Knoten stets der aktuelle Synchronisationszustand
bekannt ist. Insbesondere kann auch eine Deadlock-Erkennung wie im Ein-Rechner-Fall
vorgenommen werden.

Allerdings sprechen erhebliche Nachteile gegen einen solchen Ansatz, sodass er fiir
Verteilte DBS als ungeeignet anzusehen ist:

e Jede Sperranforderung einer Transaktion, die nicht auf dem zentralen Knoten lduft,
verursacht eine Nachricht, auf die die Transaktion synchron warten muss. Eine solche
Nachrichtenhdufigkeit ist fiir Durchsatz und Antwortzeit gleichermaflen inakzeptabel.

e Der zentrale Knoten stellt einen Engpass fiir Leistung und Verfiigbarkeit (single point
of failure) dar.

e Es wird keine Knotenautonomie unterstiitzt.

Fiir Parallele DBS, insbesondere vom Typ Shared Disk, stellt sich die Bewertung anders
dar, weil hier die Knotenautonomie keine Rolle spielt und die beiden erstgenannten Nach-
teile abgeschwicht werden konnen (s. Kap. 14).

12.2.2 Verteilte Sperrverfahren

Eine bessere Alternative stellen verteilte Sperrverfahren dar. Hierbei synchronisiert jeder
Rechner alle Zugriffe auf die Daten der ihm zugeordneten Datenpartition. Diese lokale
Sperrbehandlung erfordert keinerlei zusétzliche Kommunikation (bei fehlender Datenre-
plikation), da die verteilte Ausfiihrung von Transaktionen und Operationen bereits auf die
Datenverteilung abgestimmt wird. Kommunikation fillt also zum Starten der Teiltrans-
aktionen an; fiir die Datenzugriffe wéihrend der Teiltransaktionen werden die benotigten
Sperren lokal angefordert. Das Freigeben der Sperren erfolgt im Rahmen des Commit-
Protokolls (Kap. 11). Das grofite Problem verteilter Sperrverfahren ist die Behandlung
globaler Deadlocks, die die Leistungsfahigkeit entscheidend beeinflussen kann. Auf die
hierzu bestehenden Alternativen gehen wir in Abschn. 12.6 ein.



258 12 Synchronisationsverfahren

12.3 Zeitmarkenverfahren

Bei diesen Verfahren wird die Serialisierbarkeit durch Zeitstempel bzw. -marken an den
Datenobjekten iiberpriift. Die Uberpriifungen werden stets an den Speicherungsorten der
Daten vorgenommen, sodass sich ein inhdrent verteiltes Protokoll ergibt. Weiterhin ent-
fallen eigene Kommunikationsvorgidnge zur Synchronisation, dhnlich wie bei verteilten
Sperrverfahren. Ein Hauptvorteil gegeniiber Sperrverfahren liegt darin, dass keine Dead-
locks vorkommen kénnen.

12.3.1 Prinzip des Zeitmarkenverfahrens

Wir beschrianken uns hier auf das einfachste Zeitmarkenverfahren (Basic Timestamp Or-
dering [7]). Dabei bekommt jede Transaktion 7" bei ihrem BOT (Begin Of Transaction)
eine global eindeutige Zeitmarke ts(T') fest zugeordnet. Zur Sicherstellung der globalen
Eindeutigkeit dieser Zeitmarken bietet sich die Verwendung zweiteiliger Zeitstempel be-
stehend aus lokaler Uhrzeit und Rechner-ID an [26]. Damit wird die globale Ordnung
primiér iiber die lokalen Uhrzeiten festgelegt. Die Rechner-ID wird nur fiir Transaktio-
nen (verschiedener Rechner) mit iibereinstimmender lokaler Uhrzeit bendtigt, um eine
vollstindige Ordnung zu erreichen und die globale Eindeutigkeit sicherzustellen. Der
Hauptvorteil eines solchen Ansatzes liegt darin, dass die Zeitstempel an jedem Knoten
lokal vergeben werden konnen. Allerdings ist ohne Synchronisierung der lokalen Uh-
ren [11] nicht gewihrleistet, dass die Transaktionszeitstempel monoton wachsen. Es kann
also sein, dass nach Beendigung einer Transaktion 7, an einem anderen Knoten eine
Transaktion mit kleinerem Zeitstempel 7' gestartet wird.

Bei Zeitmarkenverfahren ist die Position einer Transaktion in der Serialisierungsreihen-
folge bereits a priori durch ihre BOT-Zeitmarke festgelegt. Konfliktoperationen verschie-
dener Transaktionen miissen daher stets in der Reihenfolge der Transaktionszeitmarken
erfolgen. Dies erfordert, dass eine Transaktion alle Anderungen von #lteren Transaktionen
(d.h. Transaktionen mit kleinerem Zeitstempel) sehen muss, jedoch keine Anderungen
von ,,jlingeren* Transaktionen sehen darf. Werden diese Bedingungen verletzt, wird die
betroffene Transaktion zuriickgesetzt und mit einem neuen Zeitstempel wiederholt.

12.3.2 Realisierung des Zeitmarkenverfahrens

Die Uberpriifung dieser sehr restriktiven Forderungen geschieht mittels Zeitmarken an den
Datenobjekten, wobei fiir jedes Objekt ein Schreib- und ein Lesezeitstempel gefiihrt wird.
Der Schreibzeitstempel (write time stamp) wts bzw. der Lesezeitstempel (read time stamp)
rts entspricht dabei der Transaktionszeitmarke derjenigen Transaktion, die das Objekt zu-
letzt gedndert bzw. gelesen hat. Ein Lesezugriff einer Transaktion 7" mit Zeitstempel £s(7")
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auf ein Objekt x ist nicht zuldssig, wenn bereits eine jiingere Transaktion als 7" das Objekt
gedndert hat, wenn also gilt: s(T) < wts(x).

Analog darf fiir einen Schreibzugriff keine jiingere Transaktion das Objekt bereits ge-
dndert oder gelesen haben. Es darf also nicht gelten: zs(T") < max(rts(x), wts(x)).

Liegt eine dieser Bedingungen vor, erfolgt die Riicksetzung der zugreifenden Trans-
aktion 7. Das informell beschriebene Verfahren kann in Pseudo-Code wie in Abb. 12.2
formuliert werden:

Beispiel 12.3 Fiir den Schedule in Abb. 12.1a erfolgen die Zugriffe auf Objekt y in der
BOT-Reihenfolge der beiden Transaktionen 77 und 75, sodass kein Konflikt vorliegt.
Dagegen greift 7} erst nach der jiingeren Transaktion 73 auf Objekt x zu, sodass T
zuriickgesetzt wird. Als Serialisierungsreihenfolge ergibt sich 7, < T3. a

Die Riicksetzgefahr einer Transaktion steigt mit zunehmender Verweildauer im Sys-
tem, da dann entsprechend mehr jiingere Transaktionen auf die noch benétigten Date-
nobjekte zugreifen konnen. Damit besteht vor allem fiir lange Transaktionen eine hohe
Riicksetzwahrscheinlichkeit. Weiterhin kann ein ,,Verhungern* (Starvation) einer Trans-
aktion nicht verhindert werden, da fiir eine bereits zuriickgesetzte Transaktion wiederum
eine Riicksetzung notwendig werden kann. Dies kann dazu fiihren, dass bestimmte Trans-
aktionen u. U. nie zu Ende kommen.

Ein weiterer Nachteil ergibt sich daraus, dass ,,schmutzige* Anderungen einer Trans-
aktion durch ZusatzmafBinahmen gegeniiber anderen Transaktionen zu verbergen sind. Fiir

1 if p;[x] ist eingetroffen then

2 if pi[x] st rix] then

3 if 15(7;) < wrs[x] then

4 | weise Operation zuriick;
5 else

6 ris[x] < max(rts[x],r5(77));
7 gebe Operation weiter;
8 end

9 else // pilx] ist wilx]

0 if ts(7;) < wis[x] or ts(7;) < rts[x| then
11 | weise Operation zurick;
12 else

13 wis[x| « 15(T;);

14 gebe Operation weiter;
5 end

16 | end

17 end

Abb. 12.2 Verarbeitung eines Objektzugriffs p;[x] von Transaktion 7; auf Objekt x bei Zeitmar-
kensynchronisation
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den Schedule in Abb. 12.1a ist so der Zugriff auf Objekt y durch 7, aufgrund der Zeit-
marken zwar zulissig. Jedoch stellt die von 7} vorgenommene Anderung von y zu diesem
Zeitpunkt eine schmutzige (vorlidufige) Anderung dar, da 7} noch kein Commit erreicht
hat. In der Tat wird ja 7} spéter aufgrund des Zugriffs auf Objekt x noch zuriickgesetzt,
sodass die von ihr vorgenommene Anderung von y zuriickgenommen werden muss. Da-
mit T, nicht die schmutzige Anderung sieht, muss ihr Zugriff auf y bis zum Ende von T}
blockiert werden.

Das Beispiel verdeutlicht, dass nach einer Anderung wie bei Sperrverfahren alle wei-
teren Zugriffe (die nicht schon wegen des Zeitstempelvergleichs abgewiesen wurden) bis
zum Transaktionsende des Anderers verzogert werden miissen. Damit kann ein #hnlich
hohes Ausmal} an Blockierungen wie bei Sperrverfahren verursacht werden, zusétzlich
zu den aufgrund der Zeitmarkenvergleiche eingefiihrten Riicksetzungen. Deadlocks (zy-
klische Wartebeziehungen zwischen Transaktionen) sind jedoch nicht moglich, da die
Objektzugriffe stets in der Reihenfolge der BOT-Zeitstempel durchgefiihrt werden.

12.4 Optimistische Synchronisation

Optimistische Synchronisationsverfahren gehen von der Annahme aus, dass Konflikte
zwischen Transaktionen seltene Ereignisse darstellen und somit das pridventive Sperren
der Objekte unndtigen Aufwand verursacht [25]. Daher greifen diese Verfahren zunéchst
nicht in den Ablauf einer Transaktion ein, sondern erlauben ein nahezu beliebig paralleles
Arbeiten auf der Datenbank. Erst bei Transaktionsende wird iiberpriift, ob Konflikte mit
anderen Transaktionen aufgetreten sind. Gemal dieser Vorgehensweise unterteilt man die
Ausfithrung einer Transaktion in drei Phasen:

o Inder Lesephase wird die eigentliche Transaktionsverarbeitung vorgenommen, d. h., es
werden Objekte der Datenbank gelesen und modifiziert. Jede Transaktion fiihrt dabei
ihre Anderungen auf Kopien in einem ihr zugeordneten Transaktionspuffer durch, der
fiir keine andere Transaktion zugénglich ist.

e Bei EOT (End of Transaction) wird eine Validierungsphase gestartet, in der gepriift
wird, ob die beendigungswillige Transaktion mit einer parallel zu ihr laufenden Trans-
aktion in Konflikt geraten ist. Im Gegensatz zu Sperrverfahren, bei denen Blockierun-
gen das primire Mittel zur Behandlung von Synchronisationskonflikten sind, werden
hier Konflikte stets durch Zuriicksetzen einer oder mehrerer beteiligter Transaktionen
aufgelost. Es ist so zwar mit mehr Riicksetzungen als bei Sperrverfahren zu rechnen,
dafiir konnen aber bei optimistischen Verfahren keine Deadlocks entstehen. Dies ist
vor allem fiir Verteilte DBS ein potenzieller Vorteil.

e Die Schreibphase wird nur von Anderungstransaktionen ausgefiihrt, die die Validie-
rungsphase erfolgreich beenden konnten. In dieser Phase wird zuerst die Wiederholbar-
keit der Transaktion sichergestellt (Logging), bevor alle Anderungen durch Einbringen
in die Datenbank fiir andere Transaktionen sichtbar gemacht werden.
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12.4.1 Validierungsansitze

Um die Validierungen durchfiihren zu konnen, werden fiir jede Transaktion 7; wihrend
ihrer Lesephase die Namen von ihr gelesener bzw. gednderter Objekte in einem Read-
Set RS(T;) bzw. Write-Set WS(T;) gefiihrt. Wir nehmen an, dass vor jeder Anderung
das entsprechende Objekt gelesen wird, sodass der Write-Set einer Transaktion stets eine
Teilmenge des Read-Sets bildet. Nach [18] lassen sich optimistische Synchronisations-
verfahren geméil ihrer Validierungsstrategie grob in zwei Klassen unterteilen. Bei den
rlickwirts orientierten Verfahren (Backward Oriented Optimistic Concurrency Control,
BOCC) erfolgt die Validierung ausschlielich gegeniiber bereits beendeten Transaktio-
nen. Bei den vorwiirts orientierten Verfahren (Forward Oriented Optimistic Concurrency
Control, FOCC) dagegen wird gegen noch laufende Transaktionen validiert. In beiden
Fiéllen wird durch die Validierung sichergestellt, dass die validierende Transaktion alle
Anderungen von zuvor erfolgreich validierten Transaktionen gesehen hat. Damit ist die
Serialisierungsreihenfolge durch die Validierungsreihenfolge gegeben.

Beispiel 12.4 Abbildung 12.3 verdeutlicht die unterschiedliche Vorgehensweise bei vor-
wirtsorientierter und riickwértsorientierter Validierung am Beispiel. Bei der Riickwirts-
validierung wird die Transaktion 77 gegen die Transaktionen 7, und 73 validiert, deren
Persist-Phase sich mit der Execute-Phase von T iiberlappen.

Bei dem zweiten Szenario wird 7, in der Riickwértsvalidierung gegen noch laufende
Transaktionen getestet, deren Execute-Phase mit der aktuellen Validierungsaktion iiber-
lappt, also im Beispiel mit 75 und 7. |

Im urspriinglichen BOCC-Verfahren nach [25] wird bei der Validierung iiberpriift, ob
die validierende Transaktion ein Objekt gelesen hat, das wihrend ihrer Lesephase gedndert
wurde. Dazu wird in der Validierungsphase der Read-Set der validierenden Transaktion 7
mit den Write-Sets aller Transaktionen T; verglichen, die wihrend der Lesephase von T
validiert haben (Abb. 12.4a). Ergibt sich eine Uberschneidung mit einem dieser Write-
Sets, wird die validierende Transaktion zuriickgesetzt, da sie moglicherweise auf veraltete
Daten zugegriffen hat (die am Konflikt beteiligten Transaktionen kdnnen nicht mehr zu-
riickgesetzt werden, da sie bereits beendet sind). Die Validierungen werden dabei in einem
kritischen Abschnitt durchgefiihrt, der sicherstellt, dass zu einem Zeitpunkt hochstens eine
Validierung vorgenommen wird.

Beispiel 12.5 Fiir den Schedule in Abb. 12.1a wird mit diesem BOCC-Protokoll zundchst
T; erfolgreich validiert. Bei der nachfolgenden Validierung von 77 wird festgestellt, dass
das gelesene Objekt x sich im Write-Set der parallel ausgefiihrten und bereits validierten
Transaktion 73 befindet. Folglich wird T; zuriickgesetzt. Die Validierung von 75 schlie3-
lich ist erfolgreich. Es ergibt sich damit folgende Serialisierungsreihenfolge: 75 < 7,. O
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Abb. 12.3 Vorwirtsorientierte versus riickwirtsorientierte Validierung

Ein generelles Problem optimistischer Verfahren ist, dass also Transaktionen bei der
Validierung stiindig scheitern und somit ,,verhungern* kénnen. Dies ist v.a. fiir lange
Transaktionen zu befiirchten, da sie einen grolen Read-Set aufweisen und sich gegeniiber
vielen Transaktionen validieren miissen. Die skizzierte BOCC-Validierung hat zudem den
Nachteil, dass Transaktionen oft unnétigerweise (wegen eines ,,unechten® Konfliktes) zu-
rlickgesetzt werden, obwohl die aktuellen Objektversionen gesehen wurden. Dies ist dann
der Fall, wenn auf das von einer parallelen Transaktion gedinderte Objekt erst nach dem
Einbringen in die Datenbank zugegriffen wurde. So wird in obigem Beispiel (Abb. 12.1a)
T unnétigerweise zuriickgesetzt, weil die Anderung von T3 gesehen wurde. Diese unné-
tigen Riicksetzungen betreffen v. a. lange Transaktionen, die bereits durch kurze Anderer
zum Scheitern gezwungen werden konnen.

Eine Abhilfe des zuletzt genannten Problems wird jedoch einfach méglich, in dem man
Anderungszihler oder Versionsnummern an den Objekten fiihrt und eine Riicksetzung nur
vornimmt, wenn tatsidchlich veraltete Daten gelesen wurden. Der Validierungsablauf fiir
dieses auch als BOCC+ bezeichnete Verfahren [36] ist in Abb. 12.4b skizziert. Dabei wird
ein monoton wachsender Transaktionszihler TNC (transaction number count) verwendet,
um einer erfolgreich validierten Transaktion eine Commit-Transaktionsnummer cts zu-
zuweisen. Diese wird als Anderungszeitstempel (write timestamp) wts fiir alle von der
Transaktion geénderten Objekte verwendet. Beim Lesen eines Objekts wird zugleich die
gesehene Versionsnummer (read timestamp) rts im Read-Set einer Transaktion vermerkt.
Die Validierung erfordert damit lediglich die schnell ausfiihrbare Uberpriifung, ob die ge-
sehenen Versionen noch aktuell sind.
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a
1 VALID « true;
2 for alle wihrend Ti-Ausfiihrung beendeten T; do
3 if RS (TN WS (Ty)+# @ then
4 | | VALID « false;
5 end
6 end
7 if VALID then
8 | Schreibphase fiir T;;
9 else '
10 rollback (Tj);
11 end '
b BOCC
1 VALID « true;
2 for alle rin RS (T;) do
3 if rts (r,T) <wts (r) then
4 | VALID «- false;
5 end
6 end
7 if VALID then
8 | TNC « TNC +1;
9 | cts(Tj) « TNGC;
10 for alle w in WS (T;) do
1 | wts (W)« cts (T));
12 end
13 Schreibphase fiir Tj;
14 else
15 | rollback (T));
16 end
BOCC+

Abb.12.4 Validierung einer Transaktion 7; bei BOCC (a) und dem verbesserten BOCC+ (b)

Beispiel 12.6 Fiir den Schedule in Abb. 12.1a sei zunichst TNC = 0 und wts(y) = 0.
Transaktion 73 validiert fiir BOCC+ erfolgreich und seine Transaktionsnummer 1 wird
der neuen Version von x zugewiesen: wts(x) = 1. Diese Version wird von 7 danach
gelesen (rts(x, Ty) = 1), sodass die Validierung von T erfolgreich ist, da keine veraltete
Objektversion gelesen wurde. Es wird zugleich eine neue Version von y mit Zeitstem-
pel 2 erzeugt (wts(y) = 2). Damit wird bei der Validierung von 7, festgestellt, dass eine
veraltete Version von y (mit rts(y, T,) = 0) gelesen wurde, sodass 7, abgebrochen wird.

Es ergibt sich damit die Serialisierungsreihenfolge 75 < Tj.

|
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In FOCC-Verfahren erfolgt keine Validierung gegeniiber bereits beendeten, sondern ge-
geniiber aktiven Transaktionen. Eine Validierung erfolgt nur fiir Anderungstransaktionen,
wobei ein Konflikt besteht, falls eine in der Lesephase befindliche Transaktion ein Objekt
aus dem Write-Set der Anderungstransaktion gelesen hat. Zur Konfliktauflosung kénnen
anstatt der validierenden Transaktion auch die betroffenen laufenden Transaktionen zu-
riickgesetzt werden, um z. B. den Arbeitsverlust zu verringern. Unter anderem aufgrund
dieser Flexibilitat weisen FOCC-Ansétze in zentralen DBS Vorteile gegeniiber BOCC
auf [20]. Allerdings sind FOCC-Ansitze in verteilten Umgebungen aufgrund der Notwen-
digkeit der Validierung gegeniiber laufenden Transaktionen nur schwer realisierbar [36],
sodass sie praktisch keine Anwendung erreicht haben. Wir konzentrieren uns daher bei
der weiteren Betrachtung optimistischer Ansitze auf BOCC-artige Validierungsansitze.

In Verteilten DBS kommen auch fiir die optimistischen Synchronisationsverfahren eine
zentrale oder eine verteilte Realisierung in Betracht, die im Folgenden diskutiert werden.

12.4.2 Zentrale Validierung

Zur Durchfiihrung der Validierungen sendet eine Transaktion (bei globalen Transaktionen
die Primértransaktion) am Transaktionsende den vollstindigen Read- und Write-Set zu
einem zentralen Knoten, der fiir die Durchfiihrung der Validierungen verantwortlich ist.
Dieser meldet dann nach der Validierung das Ergebnis zur (Primir-)Transaktion zuriick,
woraufhin entweder das Zuriicksetzen der Transaktion oder die Schreibphase veranlasst
wird. Bei globalen Transaktionen erfolgt die Schreibphase im Rahmen eines verteilten
Commit-Protokolls, das auf indernde Teiltransaktionen beschrinkt werden kann.

Die zentrale Validierung hat neben der Einfachheit den Vorteil, dass zur eigentlichen
Synchronisation nur eine Nachricht (die zur Validierung) erforderlich ist, auf die synchron
gewartet werden muss. Damit liegt der Kommunikations-Overhead weit unter dem eines
zentralen Sperrverfahrens, bei dem jede Sperranforderung eine synchrone Nachricht an
den zentralen Lock-Manager verlangt. Zur Validierung kann nur eine BOCC-artige Syn-
chronisation verwendet werden; die FOCC-Alternative scheitert daran, dass es unméglich
ist, im zentralen Knoten die aktuellen Read-Sets der in den verschiedenen Knoten laufen-
den Transaktionen zu kennen. Des Weiteren bestehen auch hier wieder die Probleme zen-
tralisierter Losungen vor allem hinsichtlich Verfiigbarkeit sowie Knotenautonomie. Insbe-
sondere ist selbst fiir lokale Transaktionen Kommunikation zur Validierung erforderlich.

12.4.3 Verteilte Validierung

Beim verteilten Validierungsschema wird jede (Sub-)Transaktion an ihrem ausfiihrenden
Rechner validiert. Damit wird fiir rein lokale Transaktionen, die idealerweise den gréften
Transaktionsanteil ausmachen, keine Kommunikation mit anderen Rechnern erforderlich.
Auch fiir globale Transaktionen verursacht (wie schon bei verteilten Sperrverfahren) die
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Synchronisation keine zusétzlichen Nachrichten, da sich Validierungen und Schreibpha-
sen im Rahmen eines Zwei-Phasen-Commit-Protokolls durchfiihren lassen:

e Die PREPARE-Nachricht, welche die Primirtransaktion an alle Teiltransaktionen
schickt, dient jetzt gleichzeitig als Validierungsaufforderung. Nach einer erfolgrei-
chen lokalen Validierung sichert jede Teiltransaktion ihre Anderungen (Prepared-
Zustand) und schickt eine READY-Nachricht zur Primirtransaktion. Bei gescheiterter
lokaler Validierung dagegen wird eine FAILED-Nachricht zuriickgesendet, und die
Teiltransaktion setzt sich zuriick. Bei der lokalen Validierung sind nun auch Prepared-
Transaktionen.

e Waren alle lokalen Validierungen erfolgreich, so verschickt die Primirtransaktion
(nach Schreiben des Commit-Satzes) eine COMMIT-Nachricht an alle Teiltransaktio-
nen, die Anderungen vorgenommen haben. Diese fiihren daraufhin ihre Schreibphasen
durch. Verliefen eine oder mehrere der lokalen Validierungen erfolglos, leitet die
Primirtransaktion durch Verschicken von ABORT-Nachrichten das Zuriicksetzen der
Transaktion ein.

Diese Vorgehensweise reicht jedoch allein nicht aus, um eine korrekte Synchronisation
zu gewihrleisten. Denn durch die lokalen Validierungen wird zwar die lokale Serialisier-
barkeit in jedem Knoten sichergestellt, nicht aber notwendigerweise die globale Seriali-
sierbarkeit, da die lokale Serialisierungsreihenfolge von Teiltransaktionen zweier globaler
Transaktionen auf verschiedenen Rechnern entgegengesetzt sein kann. Zur Behandlung
dieses Problems wurden mehrere Alternativen vorgeschlagen [36], wobei die wohl ein-
fachste Losung moglich wird, wenn die Validierungen globaler Transaktionen auf allen
Knoten in der gleichen Reihenfolge ausgefiihrt werden. In diesem Fall entspricht die auf
allen Rechnern gleiche Validierungsreihenfolge nicht nur der lokalen, sondern zugleich
der globalen Serialisierungsreihenfolge.

Um die gleiche Validierungsreihenfolge auf allen Knoten zu erzwingen, kénnen global
eindeutige Transaktionszeitstempel verwendet werden. Diese Zeitstempel werden (im Ge-
gensatz zu Zeitmarkenverfahren) beim EOT am Heimatknoten zugewiesen und bestimmen
die Position der Transaktion in der globalen Serialisierungsreihenfolge. Der Transaktions-
zeitstempel wird bei den Validierungsaufforderungen mitgeschickt, sodass in jedem Kno-
ten die gleiche Validierungsreihenfolge eingehalten werden kann. ,,Zu spit™ eintreffende
Transaktionen, deren Zeitstempel kleiner ist als die von zuletzt lokal validierten Transak-
tionen, werden im einfachsten Verfahren zuriickgesetzt. Das Ausmaf solcher Riicksetzun-
gen ist umso geringer, je schneller und gleichmiBiger die Ubertragungszeiten zwischen
den Rechnern sind und je enger die lokalen Uhren der Rechner synchronisiert sind. Al-
ternativ kann gemal [1] bei einer bekannten maximalen Abweichung der lokalen Uhren
eine genauere Konfliktpriifung gegeniiber in der jiingeren Vergangenheit bereits beendeten
Transaktionen erfolgen. Dabei wiirde eine verspitet eingetroffene Transaktion nur zuriick-
gesetzt, wenn ein Objekt aus ihrem Write-Set von einer bereits beendeten Transaktion mit
jiingerem Commit-Zeitstempel gelesen oder gedndert wurde.
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Abb.12.5 Probleme mit Validierung Schreibphase
,,unsicheren® Anderungen f \

Ein weiteres Problem bei verteilter Validierung entsteht durch die zeitliche Trennung
zwischen lokaler Validierung und Schreibphase. Denn im Gegensatz zu zentralisierten
DBS ist nun auf einem Knoten nach erfolgreicher lokaler Validierung das Schicksal der
globalen Transaktion ungewiss. Die von lokal erfolgreich validierten Teiltransaktionen
beabsichtigten Anderungen sind demnach ,,unsicher*, da sie je nach Validierungsausgang
der globalen Transaktion weggeworfen oder in die Datenbank eingebracht werden.

Beispiel 12.7 Im Schedule von Abb. 12.5 will Transaktion 7, auf Objekt x zugreifen, das
von der lokal bereits erfolgreich validierten, globalen Anderungstransaktion 7} geindert
wurde. Deren Anderung ist jedoch unsicher, da zu diesem Zeitpunkt ihr globales Commit-
Ergebnis noch nicht bekannt ist. a

Fiir die Behandlung dieser unsicheren Anderungen in der Lesephase und bei der Vali-
dierung lokaler Transaktionen bietet sich nach [36] an, den Zugriff auf unsichere Ande-
rungen zu blockieren, bis der Ausgang der globalen Transaktion feststeht. Da die Sperren
nur wihrend der Commit-Behandlung gehalten werden, ist die Wahrscheinlichkeit von
Sperrkonflikten relativ gering im Vergleich zu reinen Sperrverfahren. Deadlocks kénnen
dabei nicht entstehen, da die Transaktion, auf die gewartet wird, ihre Lesephase bereits
beendet hat und somit selbst nicht mehr auf solche Sperren laufen kann.

Mit diesem Ansatz konnen im Falle BOCC-artiger Synchronisation Validierungen und
Schreibphasen quasi wie im zentralen Fall erfolgen. Wie in [39] beschrieben, konnen die
Sperren weitergehend genutzt werden, um ein mehrfaches Zuriicksetzen derselben Trans-
aktion zu verhindern. Dabei werden die von einer Transaktion erworbenen Sperren im
Falle einer gescheiterten Validierung beibehalten. Die Sperren sichern zu, dass die erneu-
te Transaktionsausfiihrung erfolgreich ist, sofern keine zusitzlichen Objekte referenziert
werden. Es handelt sich dabei um eine spezielle Kombination von optimistischem Ansatz
und Sperrverfahren. Deadlocks konnen verhindert werden, da die Sperranforderungen in
allen Knoten in der Reihenfolge der Transaktionszeitstempel bearbeitet werden.

12,5 Mehrversionensynchronisation

Mehrversionensynchronisationsverfahren (multiversion concurrency control, MVCC)
streben eine Reduzierung an Synchronisationskonflikten an, indem fiir gedinderte Objekte
zeitweilig mehrere Versionen gefiihrt werden und Lesezugriffe ggf. auf éltere Versionen
zugreifen.
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12.5.1 Grundlagen

Im einfachsten Fall der Mehrversionensynchronisation wird nur reinen Lesetransaktionen
ein Zugriff auf potenziell iltere Objektversionen gewihrt, wihrend Anderungstransaktio-
nen stets auf die aktuelle Version von Objekten zugreifen. Alternativ greifen bei Ansétzen
der sogenannten Snapshot Isolation (SI) (Schnappschusssynchronisation) alle Transaktio-
nen inklusive Anderungstransaktionen auf potenziell veraltete Versionen von Objekten zu.

Wir gehen erst spiter auf solche SI-Ansétze ein und betrachten zunéchst den einfa-
cheren Fall, in dem Anderungstransaktionen stets auf die aktuelle Version eines Objektes
zugreifen und fiir deren Synchronisation praktisch jedes der allgemeinen Synchronisa-
tionsverfahren verwendet werden kann [2, 20]. Dabei wird vorausgesetzt, dass fiir jede
Transaktion vorab Wissen dariiber vorliegt, ob sie moglicherweise Anderungen vornimmit.
Einer reinen Lesetransaktion 7" wird dabei wihrend ihrer gesamten Laufzeit eine Sicht auf
die Datenbank gewiihrt, wie sie bei ihrem BOT giiltig war; Anderungen, die wihrend ih-
rer Bearbeitung vorgenommen werden, bleiben fiir 7 unsichtbar. Um dies zu realisieren,
erzeugt jede erfolgreiche Anderung eine neue Version des modifizierten Objekts; die Ver-
sionen werden in einem sogenannten Versionenpool verwaltet.

Da mit den Versionen jeder Lesetransaktion der bei BOT giiltige (und konsistente) DB-
Zustand (Schnappschuss) zur Verfiigung gestellt wird, ist fiir Lesetransaktionen keinerlei
Synchronisation mehr erforderlich. Weiterhin brauchen sich andere Transaktionen nicht
mehr gegen Lesetransaktionen zu synchronisieren. Damit reduziert sich sowohl die Kon-
fliktwahrscheinlichkeit (und damit die Anzahl von Blockierungen und Riicksetzungen)
als auch der Synchronisierungsaufwand (Anzahl von Sperranforderungen, Validierungen
etc.). Die Serialisierbarkeit bleibt generell gewahrt.

Beispiel 12.8 Fiir den Schedule in Abb. 12.1a trat mit einem RX-Protokoll ein Sperrkon-
flikt auf (siehe Beispiel 12.2). In Kombination mit einem Mehrversionenkonzept wird der
Lesezugriff von 7, auf das Objekt y nun ohne Konflikt abgewickelt, da der Zugriff auf
die ungeédnderte Version erfolgt. Die sich ergebende Serialisierungsreihenfolge lautet jetzt
Tz < T3 < T]. U

Fiir die erheblichen Vorteile, die ein Mehrversionenkonzept bietet, muss zum einen in
Kauf genommen werden, dass Lesetransaktionen (vor allem lange Leser) nicht immer die
aktuellen Daten sehen. Zum anderen ist ein erhohter Speicherplatzbedarf zur Haltung der
Versionen sowie ein zusétzlicher Verwaltungsaufwand fiir den Versionenpool erforderlich.

Verwaltung eines Versionenpools

Beziiglich der Versionenpool-Verwaltung sind vor allem zwei Aufgaben zu behandeln,
nimlich Bestimmung der zu lesenden Versionen sowie die Freigabe nicht mehr bend-
tigter Versionen (garbage collection). Diese Aufgaben lassen sich relativ einfach durch
Verwendung von Zeitstempeln 16sen. Im zentralen Fall geniigt dazu das Fiihren eines
Transaktionszihlers TNC. Beim Commit einer Anderungstransaktion wird der TNC in-
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krementiert und der Transaktion als Commit-Zeitstempel cts zugewiesen (dhnlich wie fiir
BOCCH+, Abb. 12.4b). Fiir jede Version eines gednderten Objektes wird ein Schreibzeit-
stempel wes gefiihrt, der dem Commit-Zeitstempel der dndernden Transaktion entspricht.
Fiir Lesetransaktionen wird dagegen beim Transaktionsbeginn der aktuelle TNC-Wert als
BOT-Zeitstempel bts iibernommen. Damit muss einer Lesetransaktion 7 fiir den Zugriff
auf Objekt x die jiingste Version von x bereitgestellt werden, fiir die wts(x) < bts(T)
gilt. Anderungstransaktionen greifen stets auf die aktuellsten Objektversionen zu.

Um feststellen zu konnen, welche Versionen nicht mehr benétigt werden, wird der
BOT-Zeitstempel der éltesten Lesetransaktion MinBts gefiihrt. Eine Version x; von Ob-
jekt x kann gelOscht werden, falls es eine neuere Version x; gibt, sodass gilt:

wis(x;) < wts(x;) < MinBts .

Beispiel 12.9 In obigem Beispiel (Schedule von Abb. 12.1a) seien folgende Initialwerte
gegeben: wts(xg) = 0, wts(yg) = 0, TNC = 0.

Die Lesetransaktion 75 erhilt den BOT-Zeitstempel btzs(7T,) = 0; zugleich wird
MinBts auf diesen Wert gesetzt. Fiir den Zugriff auf y wird daher die ungeinderte Versi-
on yo mit wts(yg) = 0 ausgewéhlt. Beim Commit von 73 wird TNC auf 1 inkrementiert
und als Commit-Zeitstempel fiir 753 zugewiesen (cts(73) = 1). Fiir die neue Version
von Objekt x (x;) gilt wts(x;) = 1. Beim Commit von 7} werden analog TNC auf 2
erhoht und eine neue Version y; mit wts(y;) = 2 erzeugt. Am Ende von T, wird MinBts
angepasst und Uberpriift, welche Versionen freigegeben werden konnen. Da zu diesem
Zeitpunkt keine Lesetransaktion mehr lauft, wird MinBts auf den Wert oo gesetzt. Die
alten Versionen x; und y, werden freigegeben, da in beiden Fillen neuere Versionen
existieren, deren Schreibzeitstempel kleiner-gleich MinBts sind. |

Leistungsuntersuchungen zeigten, dass mit solchen Mehrversionenverfahren die Leis-
tungsfahigkeit in konflikttrichtigen Anwendungen signifikant verbessert werden kann [9,
19]. In mit realen DB-Lasten vorgenommenen Untersuchungen zeigte sich zudem, dass
die iiberwiegende Mehrzahl der Objektzugriffe (> 90 %) auf die aktuelle Version und die
Mehrzahl der restlichen Zugriffe auf die nichstéltere Version entfallen [19]. Der Umfang
des Versionenpools kann daher meist klein gehalten werden. Eine zunehmende Zahl rela-
tionaler DBS unterstiitzt daher einen Mehrversionenansatz, u. a. Oracle, MS SQL-Server
und Postgres. Auch fiir In-Memory-DBS ist die reduzierte Konfliktwahrscheinlichkeit des
Mehrversionensynchronisationsansatzes von groflem Vorteil; zudem ldsst sich durch die
im Hauptspeicher zuginglichen Objekte mit ihren Versionsnummern eine sehr effiziente
Implementierung erreichen [27, 12, 28].

Snapshot Isolation

In den realen Implementierungen wird meist die eingangs erwidhnte MVCC-Variante der
Snapshot Isolation [6] unterstiitzt, bei der auch Anderungstransaktionen auf die bei Trans-
aktionsbeginn giiltigen Objektversionen oder auf die von ihnen selbst erzeugten Ande-
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rungen zugreifen. Die Synchronisation zwischen Anderungstransaktionen erfolgt dann
dhnlich einer BOCC-artigen Synchronisation am Transaktionsende, wobei eine Ande-
rungstransaktion 7' nur erfolgreich beendet werden kann, wenn ihr Write-Set disjunkt
ist zu den Write-Sets der wihrend der Laufzeit von 7 beendeten Transaktionen. Die-
se Strategie wird auch als First Commiter Wins bezeichnet. Mit diesem Ansatz werden
zwar die meisten Mehrbenutzeranomalien vermieden, jedoch keine Serialisierbarkeit ge-
wihrleistet [6]. Eine in [8] vorgeschlagene Erweiterung (Serializable Snapshot Isolati-
on) priift zusitzlich Lese-Schreib-Abhingigkeiten zwischen Anderungstransaktionen und
kann dadurch Serialisierbarkeit erzielen. Eine Implementierung davon erfolgte in Post-
gresSQL [35].

Bei der Ubertragung einer Mehrversionensynchronisation auf verteilte Umgebungen
ist vor allem zu kldren, wie eine korrekte Vergabe von BOT- und Commit-Zeitstempeln
gewihrleistet werden kann, um Lesetransaktionen einen konsistenten DB-Schnappschuss
zur Verfiigung zu stellen. Hierfiir bestehen wiederum zentralisierte als auch verteilte Rea-
lisierungsmoglichkeiten.

12.5.2 Mehrversionenansatze mit zentralisierter Kontrolle

Eine einfache Losung dieses Problems besteht darin, den Ziahler TNC auf einem dedi-
zierten Knoten zu fithren und die BOT- und Commit-Zeitstempel dort anzufordern. Der
Commit-Zeitstempel wird dabei erst zugewiesen, nachdem das Durchkommen der An-
derungstransaktion sichergestellt ist (nach Phase 1 des Commit-Protokolls). Er wird in
der zweiten Commit-Phase allen Teiltransaktionen zur Vergabe der Versionsnummern fiir
gednderte Objekte mitgeteilt. Am zentralen Knoten konnen auch fiir jeden Rechner die
BOT-Zeitstempel der éltesten Lesetransaktionen (MinBts) vermerkt werden. Diese An-
gaben miissen nicht immer aktuell sein, sondern die Rechner kénnen die betreffenden
Anderungen asynchron (z.B. gebiindelt mit Zeitmarkenanforderungen) mitteilen. Eben-
so kann der zentrale Knoten das globale Minimum asynchron an die einzelnen Rechner
weiterleiten, damit dort die nicht mehr bendtigten Versionen ermittelt werden konnen.

Die Nutzung einer zentralisierten Zeitstempelverwaltung erfolgte bei der Realisierung
einer Mehrversionensynchronisation fiir die Key Value Stores BigTable und HBase [34,
23]. Fiir BigTable wurde im Rahmen der Percolator-Implementierung [34] ein zentraler
Timestamp-Service fiir die Zuteilung eindeutiger BOT- und Commit-Zeitstempel genutzt.
Zur Synchronisation werden Zeitstempel sowie Sperren in eigenen Spalten in den vom
BigTable-Subsystem gefiihrten Tabellen verwendet. Die Synchronisation der Anderungs-
transaktionen erfolgt nicht zentralisiert, sondern verteilt im Rahmen des Zwei-Phasen-
Commit. Dabei brechen sich Transaktionen in Phase 1 ab, wenn sie fiir beabsichtige Ande-
rungen eine bereits erfolgte oder geplante Anderung mit jiingerem Zeitstempel feststellen.
Fiir Lesetransaktionen entféllt das Commit-Protokoll, jedoch miissen sie ggf. auf die Frei-
gabe einer noch in Vorbereitung befindlichen Anderung einer Transaktion mit kleinerem
Commit-Zeitstempel als ihrem BOT-Zeitstempel warten.
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Die HBase-basierte Implementierung von Snapshot Isolation in [23] ist dagegen voll-
standig zentralisiert. Neben der Vergabe der BOT- und Commit-Zeitstempel erfolgt auch
die BOCC-artige Erkennung von Synchronisationskonflikten an einem zentralen Knoten.
Hierzu wird einfach gepriift, ob fiir ein von einer Anderungstransaktion 7" gelesenes Ob-
jekt eine Version existiert, deren aktuelle Version jiinger ist als der BOT-Zeitstempel von
T . Wenn dies nicht der Fall ist, entspricht der BOT-Zustand der Datenbank (bis auf eigene
Anderungen) dem bei EOT giiltigen Zustand, d.h., es gibt keine Konflikte mit anderen
Anderungstransaktionen. Anderenfalls wird die Anderungstransaktion abgebrochen.

12.5.3 Verteilte Mehrversionensynchronisation

Die zentralisierten Ansitze sind vergleichsweise einfach realisierbar, weisen jedoch
wieder die bekannten Nachteile hinsichtlich Verfiigbarkeit und Knotenautonomie auf. Zu-
dem entstehen zusitzliche Kommunikationsverzégerungen zum Start und Abschluss von
Transaktionen. Die Hauptschwierigkeit bei vollstindig verteilten MVCC-Realisierungen
liegt darin, Lesetransaktionen einen konsistenten DB-Schnappschuss zur Verfiigung zu
stellen, obwohl zur Zeitstempelvergabe keine zentralen, monoton wachsenden Zihler
mehr gefiihrt werden konnen. Die lokale Vergabe global eindeutiger Zeitstempel, be-
stehend aus lokaler Uhrzeit und Knoten-ID, ist problematisch, da nur innerhalb eines
Rechners — nicht jedoch rechneriibergreifend — monoton wachsende Zeitstempel gewihr-
leistet sind. Eine Folge davon ist, dass fiir eine Lesetransaktion mit lokal bestimmtem
BOT-Zeitstempel ¢ an anderen Rechnern eventuell noch nicht alle Versionen mit einem
Zeitstempel kleiner als ¢ erzeugt worden sind. Zudem gibt es wiederum das Problem
unsicherer Anderungen aufgrund verteilter Anderungstransaktionen. SchlieBlich miis-
sen Rechner eventuell viele alte Objektversionen vorhalten, um Anforderungen externer
Transaktionen mit sehr altem BOT-Zeitstempel bedienen zu konnen.

Beispiel 12.10 Im Schedule von Abb. 12.6 wird die globale Lesetransaktion 77 in Rech-
ner 1 zum lokalen Zeitpunkt ¢ gestartet. Thre Teiltransaktion in Rechner 2 startet zum
Zeitpunkt ¢/, der aufgrund unsynchronisierter Uhrzeiten jedoch vor ¢ liegt. Somit kann
in Rechner 2 eine (lokale) Anderungstransaktion 75> noch vor dem lokalen Zeitpunkt ¢
die fiir die Transaktion T; relevante Anderung von Objekt z vornehmen. Es muss daher
entweder der Lesezugriff r(z) fiir 7} bis zum Zeitpunkt ¢ auf Rechner 2 verzogert werden
oder 7, miisste einen groleren Commit-Zeitstempel als ¢ erhalten. a

Die effektive Realisierung einer verteilten Mehrversionensynchronisation erfordert ei-
ne Synchronisation der lokalen Uhrzeiten bzw. Zeitstempelvergabe. Hierzu konnen z. B.
Protokolle zur Synchronisation der physischen Uhrzeiten eingesetzt werden, die eine ma-
ximale Abweichung der Uhren um eine bestimmte, kleine Zeitspanne garantieren, z. B.
das Network Time Protocol (www.ntp.org). Alternativ kann analog zu dem Lamport-
Ansatz [26] eine Verwendung logischer Uhrzeiten eingesetzt werden, die sich auf Ba-
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sis zwischen den Rechnern ohnehin ausgetauschter Nachrichten synchronisieren. So kann
bei der Vergabe der Commit-Zeitstempel darauf geachtet werden, dass diese groBer sind
als die BOT-Zeitstempel aller zuvor an einem Rechner ausgefiihrten (externen) Lesetrans-
aktionen (damit wiirde das Problem in obigem Beispiel ohne Verzogerung fiir die Lese-
transaktion behandelt werden). Weiterhin muss ein lokal vergebener Commit-Zeitstempel
grofler sein als die Commit-Zeitstempel, die zuvor aufgrund von verteilten Commit-Aus-
fiihrungen globaler Anderungstransaktionen bekannt wurden.

Eine mogliche Realisierung sieht vor, fiir eine globale Anderungstransaktion T bei
Transaktionsende am Heimat- oder Koordinatorknoten zunichst nur einen vorldufigen,
lokalen Commit-Zeitstempel (precommit timestamp), pcts(T'), festzulegen, der in Pha-
se 1 des Commit-Protokolls an die beteiligten Rechner propagiert wird. Der endgiiltige
Commit-Zeitstempel wird nach Riickmeldung der beteiligten Knoten bestimmt, sodass er
grofer ist als alle an den involvierten Rechnern bekannten BOT- und Commit-Zeitstem-
pel. Der endgiiltige Commit-Zeitstempel, cts(T), wird in der zweiten Commit-Phase an
die beteiligten Rechner mitgeteilt.

Eine solche Vergabe von Commit-Zeitstempeln hat Auswirkungen auf Lesetransaktio-
nen, da die Auswahl einer Objektversion vom endgiiltigen Commit-Zeitstempel abhidngt.
Weiterhin sind die Anderungen einer Transaktion, die noch keinen endgiiltigen Com-
mit-Zeitstempel besitzt, unsicher, da die Transaktion moglicherweise noch abgebrochen
wird. Die unsicheren Anderungen einer globalen Anderungstransaktion T mit vorldufigem
Commit-Zeitstempel pcts sind relevant fiir Lesetransaktionen Tj, fiir die gilt: bts(7;) >
pcts(T). Hier empfiehlt es sich wiederum, die Lesezugriffe so lange zu blockieren, bis der
Transaktionsausgang sowie der endgiiltige Commit-Zeitstempel fiir T feststeht.

Zur Freigabe von alten Objektversionen muss der BOT-Zeitstempel der dltesten Lese-
transaktion im System bekannt sein. Hierzu ist es bei verteilter Realisierung des Mehrver-
sionenansatzes erforderlich, dass jeder Knoten seinen lokalen MinBts-Wert systemweit
propagiert (z. B. gebiindelt mit Nachrichten fiir das Commit-Protokoll). Damit kann in
jedem Rechner eine Approximation des globalen Minimums gefiihrt werden.
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Eine verteilte Mehrversionensynchronisation wurde u. a. in Googles verteiltem Daten-
banksystem Spanner realisiert, das eine Skalierbarkeit fiir Millionen von Knoten unter
Einhaltung der ACID-Eigenschaften anstrebt [10, 29]. Es wird dabei eine enge Uhrensyn-
chronisation durch Einsatz von Atomuhren und GPS mit einer maximalen Abweichung
Eps von unter 10 ms unterstiitzt. Reine Lesetransaktionen lesen damit an jedem Knoten
die zu ihrem BOT-Zeitpunkt giiltige Version, wobei eine Verzogerung um die maximal
mogliche Zeitabweichung Eps in Kauf genommen wird. Anderungstransaktionen werden
im Rahmen des Commit-Protokolls mit Sperren synchronisiert. Die Sperren werden da-
bei nur fiir die Dauer der Commit-Verarbeitung gehalten, wodurch die Wahrscheinlichkeit
von Konflikten klein gehalten wird. Die Commit-Zeitmarke einer verteilten Transaktion
ist groBer oder gleich dem Maximum der von jeder Teiltransaktion kommenden Prepare-
Zeitpunkte. In [13] wird ein alternativer Ansatz zur verteilten Mehrversionensynchronisa-
tion mit synchronisierten Uhren vorgestellt. Dabei wird fiir Anderungstransaktionen eine
verteilte BOCC-artige Synchronisation zur Sicherstellung der Snapshot Isolation reali-
siert, dhnlich wie in Abschn. 12.4.3 besprochen.

12.6 Deadlock-Behandlung

Eine mit Sperrverfahren einhergehende Interferenz ist die Gefahr von Verklemmungen
oder Deadlocks, deren charakterisierende Eigenschaft eine zyklische Wartebeziehung
zwischen zwei oder mehr Transaktionen ist. Im verteilten Fall konnen diese Verklemmun-
gen zwischen Transaktionen verschiedener Rechner auftreten, sodass es zu sogenannten
globalen Deadlocks kommt.

Beispiel 12.11 In einer Bankanwendung kann es zu einem globalen Deadlock zwischen
zwel Uberweisungstransaktionen kommen, die auf dieselben Konten K; (an Rechner R)
und K, (an Rechner R,) zugreifen wollen (Abb. 12.7). Dabei beabsichtigt die in R;
gestartete Transaktion 7 eine Uberweisung von K nach K,, die Transaktion 7, in R;
eine Uberweisung von K, nach K. T} erwirbt zunéchst eine Schreibsperre auf K; und
fiihrt die Kontodnderung durch, danach startet sie eine Teiltransaktion in R,, um auf K,
zuzugreifen. Die entsprechende Sperranforderung fiihrt jedoch zu einem Konflikt, da 75
bereits eine Schreibsperre auf K, erworben hat. 75 hat unterdessen eine Teiltransaktion in
R, gestartet, um Konto K; zu dndern; diese Teiltransaktion gerit jedoch in einen Konflikt
mit 7;. Beide Transaktionen blockieren sich nunmehr gegenseitig; die Situation kann nur
durch Riicksetzung einer der Transaktionen behoben werden. |

Zur Deadlock-Behandlung in zentralisierten sowie in Verteilten DBS kommen eini-
ge generelle Strategien in Betracht: Verhiitung, Vermeidung, Timeout, Erkennung sowie
hybride Strategien. Diese Alternativen werden im Folgenden néher diskutiert. Besonder-
heiten fiir Verteilte DBS ergeben sich vor allem beziiglich der Deadlock-Erkennung.
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12.6.1 Deadlock-Verhiitung und -Vermeidung

Die Deadlock-Verhiitung (prevention) ist dadurch gekennzeichnet, dass die Entstehung
von Deadlocks verhindert wird, ohne dass dazu Maflnahmen wihrend der Abarbeitung
und dem Objektzugriff der Transaktionen erforderlich sind. In diese Kategorie fallen v. a.
die sogenannten Preclaiming-Sperrverfahren, bei denen eine Transaktion alle benotig-
ten Sperren bereits bei BOT anfordern muss. Verklemmungen kénnen dabei umgangen
werden, indem jede Transaktion ihre Sperren in einer global festgelegten Reihenfolge an-
fordert, da dann keine zyklischen Wartebeziehungen entstehen konnen. Fiir Beispiel 12.11
miissten so beide Transaktionen die Konten in derselben Reihenfolge sperren, z. B. zu-
nichst K| und dann K;. Durch den Sperrkonflikt fiir K| wiirde die zweite Transaktion
blockiert werden, bis die erste Transaktion beendet wird und die Sperre freigibt. Ein Dead-
lock und eine Riicksetzung wiirden somit verhindert.

Das Kernproblem der Deadlock-Verhiitung ist jedoch, dass bei Beginn einer Transak-
tion i. Allg. nur Obermengen der zu referenzierenden Objekte (z.B. ganze Relationen)
bekannt sind. Der somit verursachte Grad an Sperrkonflikten ist jedoch in der Regel
inakzeptabel. Im verteilten Fall kommt als weiterer Nachteil hinzu, dass fiir nicht lo-
kal verwaltete Objekte vor Transaktionsbeginn eigene Kommunikationsvorginge fiir die
Sperranforderungen erforderlich sind. Wegen dieser Schwichen hat der Preclaiming-An-
satz fiir DBS keine praktische Relevanz. Wir gehen daher im Weiteren davon aus, dass
Sperren stets wihrend der Transaktionsverarbeitung (unmittelbar vor einem Objektzu-
griff) angefordert werden.

Bei der Deadlock-Vermeidung (avoidance) werden potenzielle Deadlocks im Voraus
erkannt und durch entsprechende Maflnahmen vermieden; im Gegensatz zur Verhiitung
ist also eine Laufzeitunterstiitzung zur Deadlock-Behandlung erforderlich. Die Vermei-
dung der Deadlocks erfolgt generell durch Zuriicksetzen von mdéglicherweise betroffenen
Transaktionen. Ein einfacher Vermeidungsansatz wire, im Falle eines Sperrkonfliktes die
in Konflikt geratene Transaktion bzw. den Sperrbesitzer abzubrechen, sodass keine Blo-
ckierungen auftreten. Dieser ,Jmmediate Restart“-Ansatz scheidet jedoch aufgrund der
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hohen Anzahl von Riicksetzungen aus. Wir betrachten stattdessen Alternativen, welche
weniger Riicksetzungen verursachen und Zeitmarken bzw. Zeitintervalle zur Deadlock-
Vermeidung verwenden.

Wait/Die und Wound/Wait

Zwei einfache Verfahren zur Deadlock-Vermeidung sind Wait/Die und Wound/Wait [37].
Bei ihnen wird wie fiir Zeitmarkenverfahren (Abschn. 12.3) jeder Transaktion 7" bei BOT
eine global eindeutige Zeitmarke ts(7) zugewiesen, wobei hier die Kombination aus lo-
kaler Uhrzeit und Knoten-ID ausreicht. Im Gegensatz zu den Zeitmarkenverfahren erfolgt
jetzt die Synchronisation jedoch mit einem Sperrprotokoll. Die Transaktionszeitmarken
werden lediglich im Falle eines Sperrkonfliktes herangezogen, um Deadlocks zu vermei-
den. Dies kann erreicht werden, wenn vorgeschrieben wird, dass bei einem Sperrkonflikt
stets nur die &ltere (bzw. die jlingere) der beteiligten Transaktionen warten darf und an-
derenfalls der Konflikt durch Riicksetzung einer Transaktion aufgeldst wird. Denn dann
kann sich keine zyklische Wartebeziehung mehr bilden.

Die bei Wait/Die bzw. Wound/Wait verwendete Behandlung von Sperrkonflikten zeigt
Abb. 12.8. Im Wait/Die-Verfahren (Abb. 12.8 oben) darf die die Sperre anfordernde Trans-
aktion T; nur dann warten, wenn sie dlter ist als die Transaktion T}, welche die Sperre
besitzt. Ist dagegen T; jiinger als 7, so muss 7; ,,sterben® (die), d. h., sie wird zuriickge-
setzt. Damit warten bei diesem Ansatz stets dltere Transaktionen auf jiingere, jedoch nicht
umgekehrt. Im Wound/Wait-Verfahren (Abb. 12.8 unten) dagegen warten stets jlingere
Transaktionen auf dltere. Ist die anfordernde Transaktion 7; ilter als der Sperrbesitzer 7},
so wird jedoch nicht die anfordernde Transaktion, sondern der Sperrbesitzer abgebrochen
(;,verwundet®, wound). Es handelt sich dabei also um einen preemptiven Ansatz'. Bei-
de Strategien vermeiden Deadlocks ohne zusitzliche Kommunikationsvorgédnge, da die
Zeitstempel lokal zugewiesen und die Zeitstempelvergleiche im Konfliktfall lokal durch-
gefiihrt werden konnen. Es kann allerdings zu Riicksetzungen kommen, ohne dass ein
Deadlock vorliegt.

Beispiel 12.12 Fiir den Schedule in Abb. 12.1a tritt mit einem RX-Protokoll ein Sperr-
konflikt auf (Beispiel 12.2), es liegt jedoch kein Deadlock vor. Fiir Wait/Die wird der
Sperrkonflikt dennoch durch Riicksetzung von 7, aufgeldst, da 75 jlinger als 77 ist. Fiir
Wound/Wait dagegen wartet 7, auf die Sperrfreigabe durch 7. |

Beispiel 12.13 Fiir den in Abb. 12.7 gezeigten Deadlock (Beispiel 12.11) sei T élter als
T,, d.h., ts(T}) < ts(T). Bei Wait/Die wartet 7} beim Sperrkonflikt in Rechner R,, da
sie dlter als 7, ist. Dagegen muss 7, beim Sperrkonflikt in R sterben. Bei Wound/Wait

! Bei Wound/Wait kann auf das Zuriicksetzen des Sperrbesitzers verzichtet werden, wenn (lokal)
erkannt wird, dass diese Transaktion nicht blockiert ist, da dann kein Deadlock moglich ist. Ins-
besondere kann das Zuriicksetzen entfallen, wenn die Transaktion sich bereits in der Commit-
Behandlung befindet und die Sperren daher ohnehin bald freigibt.
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1 if ts (T)<ts (T;) then

2 | wait (Tj);

3 else

4 | rollback (T;) // ,Die"
5 end

Wait/Die

1 if ts (Ty)<ts (T then

2 | rollback (T})  // ,Wound"
3 else '

4 | wait (T));

5 end

Wound/Wait

Abb. 12.8 Konfliktbehandlung bei Wait/Die und Wound/Wait (Sperranforderung von 7; gerit in
Konflikt mit 77)

wird beim Sperrkonflikt von 77 in R, der jlingere Sperrbesitzer 7, verwundet, also zu-
riickgesetzt. In beiden Fiéllen wird der Deadlock also durch Riicksetzen der jiingeren
Transaktion 7, aufgelost. |

Bei Wait/Die und Wound/Wait werden im Gegensatz zu den Zeitmarkenverfahren (Ab-
schn. 12.3) édltere Transaktionen bevorzugt, da im Falle einer Riicksetzung stets die jiingere
der am Konflikt beteiligten Transaktionen zuriickgesetzt wird. Daher empfiehlt es sich ge-
nerell, bei Wait/Die und Wound/Wait nach einer Riicksetzung die urspriingliche Zeitmarke
beizubehalten, um die Wahrscheinlichkeit weiterer Riicksetzungen zu begrenzen. Die Be-
vorzugung &lterer Transaktionen ist besonders ausgeprigt bei Wound/Wait, wo sogar der
Sperrbesitzer abgebrochen wird, falls er jiinger ist als die anfordernde Transaktion. Bei
Wait/Die ist das Durchkommen élterer Transaktionen auch gesichert, jedoch nimmt mit
zunehmendem Alter die Wahrscheinlichkeit von Blockierungen zu. Bei Wait/Die sollte
eine zuriickgesetzte Transaktion 7, auch erst dann wieder gestartet werden, wenn die in
Konflikt stehende, éltere Transaktion 7 beendet ist. Denn anderenfalls wiirde beim er-
neuten Zugriff auf das betreffende Objekt wiederum ein Abbruch von T, erfolgen. Diese
Gefahr besteht bei Wound/Wait nicht, da hier der (jiingere) Sperrbesitzer zuriickgesetzt
wird. Bei einem erneuten Zugriff auf das Objekt wihrend der Wiederaustiihrung erfolgt
fiir die jiingere, anfordernde Transaktion jedoch keine Riicksetzung, sondern sie kann auf
die Sperrfreigabe warten.

In der Simulationsstudie [4] zeigte Wound/Wait ein konsistent besseres Leistungs-
verhalten als Wait/Die. Der Wound/Wait-Ansatz wird in Google Spanner zur Deadlock-
Vermeidung genutzt [10].
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Dynamische Zeitmarken und Zeitintervalle

Wait/Die und Wound/Wait basieren beide auf statischen Zeitmarken, da sie wihrend der
Ausfithrung der Transaktion nicht mehr gedndert werden. In [5] wurde die Verwendung
dynamischer Zeitmarken vorgeschlagen, wobei Transaktionen zunichst ohne Zeitmarke
gestartet werden. Erst wenn der erste Konflikt mit einer anderen Transaktion erfolgt, wird
eine Transaktionszeitmarke bestimmt. Dabei kann stets eine Zeitmarke gewihlt werden,
sodass der Konflikt ohne Riicksetzung tiberstanden wird. Damit iiberlebt eine Transaktion
zumindest den ersten Sperrkonflikt, womit die Anzahl von Riicksetzungen gegeniiber der
Verwendung statischer Zeitmarken reduziert wird.

Beispiel 12.14 Fiir den Schedule in Abb. 12.1a verursachte Wait/Die die Riicksetzung
von T,, obwohl kein Deadlock vorlag (Beispiel 12.13). Diese Riicksetzung kann mit dyna-
mischen Zeitmarken vermieden werden, da die Zuordnung der Zeitmarken fiir 77 sowie 75
erst vorgenommen wird, wenn es aufgrund des Lesezugriffs von 7, zum Sperrkonflikt mit
T, kommt. Im Falle von Wait/Die weist man 75 zu diesem Zeitpunkt eine kleinere Zeit-
marke als 7' zu, sodass T, auf die Sperre warten kann, anstatt zuriickgesetzt zu werden. [

Eine Verallgemeinerung der Nutzung dynamischer Zeitmarken stellt die Verwendung
von Zeitintervallen dar [5]. Dabei wird jeder Transaktion anstelle einer Zeitmarke ein
Zeitintervall zugeordnet, das die mogliche Position der Transaktion in der Serialisierungs-
reihenfolge eingrenzt. Das zunichst unendliche Zeitintervall wird bei jedem Sperrkonflikt
dynamisch verkleinert. Ein leeres Zeitintervall, das eine Riicksetzung erzwingt, ergibt sich
fiir eine Transaktion erst bei einem Sperrkonflikt mit einer Transaktion mit disjunktem
Zeitintervall, welches in falscher zeitlicher Relation zum eigenen Intervall steht. Durch
geschickte Wahl der Zeitintervalle kann das Ausmall unnétiger Riicksetzungen jedoch
i. Allg. geringer als mit statischen oder dynamischen Zeitintervallen gehalten werden [31].
Dafiir ergibt sich eine hohere Komplexitit der Realisierung.

12.6.2 Timeout-Verfahren

Bei diesem sehr einfachen und billigen Verfahren wird eine Transaktion zuriickgesetzt, so-
bald ihre Wartezeit auf eine Sperre eine festgelegte Zeitschranke (Timeout) iiberschreitet.
Da ein Deadlock von alleine nicht verschwindet, wird irgendwann der Timeout iiber-
schritten, sodass jeder Deadlock aufgelst wird. Das Hauptproblem mit diesem Ansatz
ist die geeignete Wahl des Timeout-Wertes. Wird er hoch angesetzt, werden Deadlocks
erst nach lidngerer Zeit aufgelost, sodass die betroffenen Transaktionen unnétig lange
blockiert sind. Ein kleiner Wert dagegen kann zu einer hohen Anzahl unnétiger Riickset-
zungen von Transaktionen fiihren, ohne dass also ein Deadlock vorliegt. Ein akzeptabler
Mittelwert hingt von vielen sich dndernden Faktoren ab wie der Lastzusammensetzung,
Konfliktwahrscheinlichkeit und der Verfiigbarkeit und Auslastung der Rechner und Kom-
munikationsverbindungen.
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Abb.12.9 Beispiel eines War-
tegraphen

Mehrere Leistungsstudien zeigten, dass der Timeout-Ansatz nur im Falle geringer Kon-
flikthdufigkeit hinreichend stabil ist, ansonsten jedoch eine sehr hohe Anzahl von Riickset-
zungen verursacht [4, 21]. Dennoch wird der Timeout-Ansatz aufgrund seiner einfachen
Realisierbarkeit in vielen kommerziellen DBS eingesetzt.

12.6.3 Deadlock-Erkennung

Bei der Deadlock-Erkennung (detection) werden sdmtliche Wartebeziehungen akti-
ver Transaktionen explizit in einem Wartegraphen (wait-for graph) protokolliert und
Verklemmungen durch Zyklensuche in diesem Graphen erkannt. Im Gegensatz zum
Serialisierungs- oder Abhingigkeitsgraphen sind im Wartegraphen nur aktive Transak-
tionen beriicksichtigt, die an einem Sperrkonflikt beteiligt sind. Die Auflosung eines
Deadlocks geschieht durch Riicksetzung einer oder mehrerer der am Zyklus beteiligten
Transaktionen. Die Deadlock-Erkennung ist zwar im Vergleich zu Vermeidungs- oder Ti-
meout-Strategien am aufwendigsten, dafiir kommt sie mit den wenigsten Riicksetzungen
aus. Dies bewirkte in quantitativen Untersuchungen [4] die beste Leistungsfihigkeit fiir
zentralisierte DBS, wo die Deadlock-Erkennung auch relativ einfach realisiert werden
kann [3, 22].

Beispiel 12.15 Abbildung 12.9 zeigt ein Beispiel eines Wartegraphen. Die Kanten zwi-
schen den Transaktionen sind mit dem Objekt gekennzeichnet, fiir das der Konflikt auftrat.
Fiir die Sperranforderung von 7, auf Objekt O, liegt ein Konflikt mit zwei Transaktionen
vor, z. B. aufgrund gewéhrter Lesesperren. In dem gezeigten Szenario liegen zwei Dead-
locks vor: T\ - T, - T3 — Ty — T; sowie T} — T, — T5 — T). Die Riicksetzung
von T, wiirde beide Deadlocks auflésen. O

Die Zyklensuche kann bei jedem Sperrkonflikt vorgenommen werden (continous dead-
lock detection) oder in periodischen Zeitabstinden. Im ersteren Fall wird ein Deadlock
zum frithestmoglichen Zeitpunkt aufgelost; zudem vereinfacht sich die Suche, da i. Allg.
nur ein Teil des Graphen zu beriicksichtigen ist. Bei der periodischen Zyklensuche ist
stets der ganze Graph zu durchsuchen, dafiir kann der Aufwand durch eine seltenere Aus-
fiihrung begrenzt werden. Allerdings ergibt sich dann wieder eine verzogerte Auflosung
von Deadlocks dhnlich wie bei einem Timeout-Ansatz. Bei der Auswahl der ,,Opfer* kon-
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nen verschiedene Kriterien herangezogen werden, z. B. Minimierung des Arbeitsverlustes
oder Einfachheit der Opferbestimmung. Wird bei einem Sperrkonflikt jeweils sofort eine
Deadlock-Erkennung vorgenommen, kann ein neuer Deadlock einfach durch Riicksetzung
der in den Konflikt geratenen Transaktion umgangen werden. Dies ist im verteilten Fall
jedoch nicht mehr moglich.

Die Deadlock-Erkennung in Verteilten DBS ist weitaus aufwendiger als in zentralisier-
ten DBS, da Kommunikationsvorgédnge zur Mitteilung von Wartebeziehungen notwendig
werden. Zudem ist es schwierig, iiberhaupt eine korrekte Deadlock-Erkennung zu reali-
sieren, da jeder Knoten nur beziiglich lokaler Transaktionen die aktuelle Wartesituation
kennt. Warteinformationen beziiglich externer Transaktionen sind dagegen aufgrund zeit-
licher Verzogerungen bei der Ubertragung i. Allg. veraltet. So konnte fiir viele Verfahrens-
vorschlige gezeigt werden, dass sie ,,falsche* Deadlocks (Phantom-Deadlocks) erkennen
und somit Transaktionen zuriicksetzen, ohne dass ein Deadlock vorliegt [7]. Vielfach wer-
den auch globale Deadlocks mehrfach erkannt, was ebenfalls zu unnétigen Riicksetzungen
fiihrt.

Im Folgenden diskutieren wir verschiedene zentrale und verteilte Ansétze zur globalen
Deadlock-Erkennung.

Zentrale Deadlock-Erkennung

Hierbei wird in einem zentralen Knoten ein globaler Wartegraph gefiihrt und auf Zyklen
durchsucht. Um den Kommunikations-Overhead einzugrenzen, schickt jeder Rechner die
bei ihm entstehenden Wartebeziehungen in periodischen Zeitabstinden an den zentra-
len Knoten (Nachrichtenbiindelung). Dieser vervollstindigt damit seinen Wartegraph und
startet die Zyklensuche. Da der globale Wartegraph wegen der Nachrichtenverzégerungen
i. Allg. nicht auf dem aktuellsten Stand ist, werden Deadlocks nicht nur verspitet ent-
deckt, es konnen auch Phantom-Deadlocks erkannt und damit unnétige Riicksetzungen
verursacht werden. Die Sonderrolle des fiir die Deadlock-Erkennung zustindigen Rech-
ners bewirkt zudem &dhnliche Probleme beziiglich Verfiigbarkeit und Rechnerautonomie
wie bei einem zentralen Sperrverfahren. Nach einem Ausfall des zentralen Knotens konn-
te jedoch leicht ein anderer dessen Funktion iibernehmen bzw. auf ein Timeout-Verfahren
umgestellt werden.

Eine zentrale Deadlock-Erkennung wurde in Distributed Ingres vorgenommen [38].

Verteilte Deadlock-Erkennung

Eine verteilte Deadlock-Erkennung vermeidet die Abhingigkeiten zu einem zentralen
Khnoten, ist dafiir jedoch wesentlich schwieriger zu realisieren. Insbesondere kann es zur
Mehrfacherkennung globaler Deadlocks kommen und Warteinformationen sind ggf. tiber
mehrere Rechner zu propagieren, bis ein globaler Deadlock erkannt wird. Ein Uberblick
zu den zahlreichen Verfahrensvorschldgen findet sich in [14, 24]. Wir beschrinken uns
hier auf die Beschreibung des im Prototyp R* implementierten Verfahrens von Ober-
marck [32, 30]. Es hat den groen Vorteil, dass lediglich eine Nachricht benétigt wird, um
globale Deadlocks aufzuldsen, an denen zwei Rechner beteiligt sind. Dies ist der wich-
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tigste Typ von globalen Deadlocks, da typischerweise die meisten Deadlocks (> 90 %)
nur Zyklusldnge 2 aufweisen [17]. Eine zentrale Deadlock-Erkennung hitte bereits zur
Ubertragung der Wartebeziehungen einen hoheren Aufwand erfordert.

Das Obermarck-Verfahren geht davon aus, dass in jedem Rechner ein spezieller Prozess
(s,deadlock detector*) mit der Deadlock-Erkennung beauftragt ist und mit den entspre-
chenden Prozessen der anderen Rechner kommuniziert. Jeder dieser Prozesse fiihrt einen
lokalen Wartegraphen, in dem sdmtliche Wartebeziehungen lokaler und externer Trans-
aktionen hinsichtlich der an diesem Rechner verwalteten Objekte gefiihrt werden. Damit
lassen sich lokale Deadlocks sofort und ohne Kommunikation erkennen. Im Wartegraphen
wird ein spezieller Knoten EXTERNAL gefiihrt, der Wartebeziehungen zu Teiltransaktio-
nen auf anderen Rechnern kennzeichnet. Fiir eine externe Teiltransaktion 7; wird stets
eine Wartebeziehung EXTERNAL — T; aufgenommen, da moglicherweise an anderen
Rechnern auf Sperren von 7 gewartet wird. Eine Wartebeziehung 7; — EXTERNAL wird
ferner eingefiihrt, sobald Transaktion 7; eine externe Teiltransaktion startet, da diese mog-
licherweise in einen Konflikt gerit. Ein potenzieller globaler Deadlock wird durch einen
Zyklus im lokalen Wartegraphen angezeigt, an dem der EXTERNAL-Knoten beteiligt ist:

EXTERNAL - T} — T, — ... — T,, — EXTERNAL .

Um festzustellen, ob tatsichlich ein globaler Deadlock vorliegt, wird die Warteinfor-
mation an den Rechner weitergeleitet, an dem Transaktion 7}, die Teiltransaktion gestartet
hatte. Nach Empfang solcher Warteinformationen vervollstandigt der zustdndige Prozess
seinen Wartegraphen und fiihrt darauf eine Zyklensuche durch. Zur Erkennung eines glo-
balen Deadlocks kann dazu erneut die Weiterleitung der erweiterten Warteinformation an
einen anderen Rechner erforderlich sein. Wird ein vollstindiger Zyklus festgestellt, er-
folgt die Riicksetzung einer der beteiligten Transaktionen. Dabei sollte, wenn moglich,
eine lokale Transaktion ausgewihlt werden, um den Deadlock moglichst schnell zu behe-
ben [30].

Ein Problem mit dem skizzierten Verfahren liegt darin, dass sich im Falle eines globa-
len Deadlocks an jedem der beteiligten Rechner ein Zyklus mit dem EXTERNAL-Knoten
ergibt. Wenn jetzt jeder dieser Rechner seine Warteinformation zur globalen Deadlock-
Erkennung wie oben beschrieben weitergibt, fiihrt dies jedoch zu einem unnotig hohen
Kommunikationsaufwand sowie zur mehrfachen Erkennung eines globalen Deadlocks.
Zur Abschwichung dieses Problems wird jeder Transaktion T wiederum eine global ein-
deutige Zeitmarke ts(7') mitgegeben. Die Weiterleitung der Warteinformation in obiger
Situation wird damit nur dann vorgenommen, wenn ts(7,) < ts(7T7) gilt. Damit wird
bei einem globalen Deadlock mit zwei Rechnern gewihrleistet, dass nur einer der bei-
den Rechner die Warteinformation weiterleitet. Bei mehr als zwei Rechnern ist es jedoch
weiterhin moglich, dass ausgehend von mehr als einem Rechner die Warteinformation
weitergegeben wird.
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Beispiel 12.16 Fiir den in Abb. 12.7 gezeigten Deadlock (Beispiel 12.11) bildet sich in
Rechner R, folgender Zyklus:

EXTERNAL — T, — T} — EXTERNAL ,

in R, dagegen
EXTERNAL — 77 — T, — EXTERNAL .

Wenn ts(T7) < ts(T») gilt, dann sendet lediglich R; seine Warteinformation an R;,
nicht jedoch umgekehrt. In R, wird der Wartegraph vervollstindigt und der Zyklus
T\, — T, — T, entdeckt. Der Deadlock wird durch Riicksetzen der lokalen Transakti-
on T, aufgeldst. O

Der Obermarck-Algorithmus benétigt maximal N - (N — 1)/2 Nachrichten fiir einen
sich tiber N Rechner erstreckenden globalen Deadlock. Fiir N = 2 fillt also lediglich
eine Nachricht an. Allerdings kann es zur Erkennung ,,falscher” Deadlocks kommen, da
die Wartegraphen der einzelnen Rechner i. Allg. unterschiedliche Anderungszustinde re-
flektieren [14].

12.6.4 Hybride Strategien

Die Diskussion der vorgestellten Verfahren zur Deadlock-Behandlung zeigt, dass alle
Vor- und Nachteile aufweisen. So sprechen vor allem Griinde der Einfachheit sowie das
Umgehen zusitzlicher Nachrichten fiir eine Deadlock-Vermeidung oder einen Timeout-
Ansatz. Diese verursachen jedoch u. U. eine hohe Anzahl unnétiger Riicksetzungen. Er-
kennungsansitze dagegen erlauben i. d. R. die geringste Anzahl von Riicksetzungen, sind
jedoch schwierig zu realisieren und fiihren Kommunikationsaufwand ein. Vielverspre-
chend erscheinen daher hybride Ansitze, um die Vorteile der einzelnen Verfahrensklassen
Zu vereinen.

Ein moglicher Ansatz hierzu sieht eine explizite Erkennung von lokalen Deadlocks
vor, die also nur Objekte eines Rechners betreffen. Zur Behandlung globaler Deadlocks
dagegen wird auf einen einfachen und billigen Vermeidungs- oder Timeout-Ansatz zu-
riickgegriffen. Eine solche Vorgehensweise bewahrt den Vorteil der Einfachheit und ver-
meidet Kommunikation zur Deadlock-Behandlung. AuBerdem ist davon auszugehen, dass
die meisten Deadlocks nur Transaktionen eines Rechners beriihren (und somit explizit er-
kannt werden), da ein Deadlock wie erwidhnt meist nur zwei Transaktionen betrifft und
hiufig eine hohe Lokalitdt im Referenzverhalten erreicht wird. Daher ist eine hybride
Strategie z. B. mit einem Timeout-Ansatz zur Auflésung globaler Deadlocks umso ange-
brachter, je hoher die erzielbare Lokalitit ist.
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12.7 Ubungsaufgaben

Ubung 12.1 (Schmutzige vs. unsichere Anderungen)
Erldutern Sie den Unterschied zwischen schmutzigen und unsicheren Anderungen. Wieso
ist bei optimistischer Synchronisation kein Zugriff auf schmutzige Anderungen moglich?

Ubung 12.2 (Vergleich von Synchronisationsverfahren)
An einem Rechner sei folgender Schedule von drei Transaktionen mit Zugriff auf aus-
schlielich lokale Objekte gegeben, wenn keine Synchronisation erfolgt:

wly) r(x)
i1 '| —

r(y)
T2| l 1

w(x)

T3pb——1—

Bestimmen Sie fiir jedes der folgenden Synchronisationsverfahren die vorkommenden
Blockierungen und Riicksetzungen sowie die sich ergebende Serialisierungsreihenfolge:

(a) Zeitmarkenverfahren (Basic Timestamp Ordering),

(b) BOCC,

(c) FOCC,

(d) RX-Sperrverfahren mit Wait/Die-Deadlock-Vermeidung,

(e) RX-Sperrverfahren mit Wound/Wait-Deadlock-Vermeidung,

(f) RX-Sperrverfahren mit Deadlock-Erkennung,

(g) RX-Sperrverfahren mit Mehrversionensynchronisation und Deadlock-Erkennung.

Ubung 12.3 (Deadlock-Erkennung)
Wenden Sie den Algorithmus von Obermarck zur Erkennung des folgenden Deadlocks
an. Geben Sie jeden Zwischenschritt an. Es gelte ts(T}) < ts(T3) < ts(T3)).

1

T

1

|
é
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Replikation 13

Replikation bedeutet im Bereich der Datenbanken die kontrollierte, mehrfache Speiche-
rung von Teilen des Datenbestandes. Wihrend im logischen Entwurf mehrfache Spei-
cherung unter dem Gesichtspunkt der Redundanz und der mit ihr verbundenen Probleme
vorwiegend negativ gesehen wird, kann eine kontrollierte, interne Redundanz gerade in
verteilten Szenarien sowohl die Performanz als auch die Zuverlédssigkeit von Systemen
erhohen.

Die Unterstiitzung der Replikation von Datenbestinden kann durch unterschiedliche
Verfahren gewihrleistet werden. Wir beginnen in Abschn. 13.1 mit den allgemeinen Prin-
zipien der Replikation. In Abschn. 13.2 diskutieren wir dann die Freiheitsgrade bei der
Wahl der Replikationsunterstiitzung. AnschlieBend stellen wir die drei wichtigen Ver-
fahrensklassen zur Aktualisierung von und Synchronisation auf replizierten Datenban-
ken vor: sogenannte Write-All-Ansitze (Abschn. 13.3), Primary-Copy-Verfahren (Ab-
schn. 13.4) sowie Voting-Ansétze (Abschn. 13.5). Danach gehen wir noch auf speziellere
Ansitze zur Unterstiitzung replizierter Datenbanken ein. Der Einsatz von sogenannten
DB-Schnappschiissen zur Definition von Replikaten wird in Abschn. 13.6 behandelt. Die
Nutzung einer DB-Kopie zum Katastrophen-Recovery wird in Abschn. 13.7 diskutiert.
Geo-Replikation betrifft den Sonderfall, dass bewusst geografisch weit verteilte Knoten
fiir Replikate gewéhlt werden, und wird in einem eigenen Abschn. 13.7.3 behandelt. Der
Einsatz von Datenreplikation in lokal verteilten Mehrrechner-DBS (Parallelen DBS) wird
in Abschn. 6.4 diskutiert.

13.1 Replikation in verteilten Datenbanksystemen

Hauptziel beim Einsatz replizierter Datenbanken ist die Steigerung der Verfiigbarkeit ei-
nes Verteilten DBS, denn repliziert an mehreren Knoten gespeicherte Daten bleiben auch
nach Ausfall eines der Rechner erreichbar. Daneben wird auch eine Verbesserung der
Leistungsfahigkeit angestrebt, insbesondere fiir Lesezugriffe. So lassen sich viele Kom-
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Abb. 13.1 Beispiel replizierter
Datenhaltung

munikationsvorginge einsparen, indem man Objekte repliziert an allen Knoten speichert,
an denen sie hiufig referenziert werden (Unterstiitzung von Lokalitédt). Zum anderen er-
hoht die Wahlmoglichkeit unter mehreren Kopien das Potenzial zur Lastbalancierung,
sodass die Uberlastung einzelner Rechner eher vermeidbar ist. Unter diesen Gesichts-
punkten bieten natiirlich vollredundante Datenbanken, bei denen jeder Knoten eine Kopie
der gesamten Datenbank fiihrt, die grof3ten Vorteile; insbesondere kénnen prinzipiell alle
Lesezugriffe lokal abgewickelt werden.

Beispiel 13.1 In der Bankanwendung seien die Konten unter den einzelnen Filialen
partitioniert, zusétzlich sei jeder Kontosatz in der Bankzentrale in Frankfurt repliziert
gespeichert (Abb. 13.1). Dies unterstiitzt zum einen eine lokale Verarbeitung in den jewei-
ligen Zweigstellen; zudem konnen in der Zentrale Auswertungen iiber mehrere Filialen
hinweg lokal berechnet werden. Des Weiteren kann nach Ausfall eines Rechners (prinzi-
piell) weiterhin auf alle Konten zugegriffen werden. |

Allerdings verursacht das Fiihren replizierter Daten nicht nur einen erhohten Spei-
cherplatzbedarf, sondern vor allem hohe Anderungskosten, um alle Replikate bei einer
Modifikation zu aktualisieren. Dieser Aktualisierungsaufwand ist in ortsverteilten Sys-
temen wegen der teuren Kommunikation besonders hoch, sodass in der Regel nur eine
partielle Replikation in Betracht kommt. Replizierte Datenbanken fiihren ferner zu ei-
ner signifikanten Erhohung der Implementierungskomplexitit von Verteilten DBS, da die
Existenz von Replikaten dem Benutzer gegeniiber transparent gehalten werden soll. Diese
Forderung nach Transparenz bezeichnet man als Replikationstransparenz. Das DBS hat
somit dafiir zu sorgen, dass Anderungen automatisch auf alle Kopien iibertragen werden,
damit diese untereinander konsistent bleiben. Weiterhin sollte den Transaktionen auch ei-
ne konsistente Version der Daten zur Verfiigung stehen. Hierzu sind Erweiterungen im
Synchronisationsprotokoll erforderlich, um zu verhindern, dass Leser unterschiedliche
Anderungszustinde zu sehen bekommen und dass Replikate eines Objektes gleichzeitig
von mehreren Transaktionen geindert werden.

Die genannten Anforderungen werden von erweiterten Synchronisationsverfahren er-
fiillt, die das Korrektheitskriterium der /-Kopien-Serialisierbarkeit (one copy serializabi-
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lity) [4] unterstiitzen. Diese lassen nur solche Schedules zu, welche zu serialisierbaren
Schedules auf einer nichtredundanten Datenbank dquivalent sind. Das DBS muss wei-
terhin dafiir sorgen, dass die Datenbankkonsistenz auch im Fehlerfall gewahrt bleibt,
insbesondere nach Netzwerkpartitionierung. Wenn z. B. in einem Hotelreservierungssys-
tem mit replizierter Datenhaltung eine Netzwerkpartitionierung auftritt, konnte es ohne
ZusatzmaBnahmen vorkommen, dass zwei Kunden dasselbe Zimmer fiir dieselbe Nacht
buchen. SchlieBlich verlangt die Unterstiitzung replizierter Datenbanken Erweiterungen
im physischen Datenbankentwurf sowie bei der Query-Optimierung und - Verarbeitung.

13.2 Klassifikation von Replikationsansatzen

Ansitze zur Replikation konnen danach klassifiziert werden, ob Anderungen nur auf ei-
ner Primdrkopie oder auf allen Replikaten (update anywhere) durchgefiihrt werden diirfen
(also das Wo?) und ob die Anderung sofort (eager replication) oder verzogert (lazy rep-
lication) erfolgt (die Frage Wann?). Eine echte sofortige Anderung ist natiirlich schon
physikalisch ummoglich; stattdessen erfolgt die Anderung unverziiglich im Rahmen einer
ACID-Transaktion mit Commit-Protokoll. Eine verzogerte Anderung ist vom Commit der
dndernden Transaktion entkoppelt.

Abbildung 13.2 verdeutlicht diese Klassifikation angelehnt an [14, 13]. Die Aufteilung
in vier Klassen geht zuriick auf Gray et al. [11].
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13.2.1 Synchrone Aktualisierung mit Primarkopie

Die unverziigliche bzw. synchrone Aktualisierung mit Primirkopie zeichnet einen Kno-
ten als Verwalter einer Primdrkopie des replizierten Datenbestandes aus. Alle anderen
Knoten verwalten Sekundirkopien des Datenbestandes. Im Englischen wird dieser An-
satz knapp mit eager primary copy charakterisiert. Der Knoten mit der Primérkopie fiihrt
alle Anderungstransaktionen in seiner Regie aus und legt damit auch die Reihenfolge der
Anderungen auf allen Replikaten fest. Die Sekundirkopien miissen diese Anderungen
dann nachvollziehen. Da dies unverziiglich erfolgen muss, erfolgt dies als verteilte ACID-
Transaktion unter Fiihrung der Primirkopietransaktion.

Unverziigliche Anderung mit Primirkopie kann prinzipiell analog einer iiblichen
verteilten Transaktion erfolgen. Die Primirkopie legt dabei die Reihenfolge der Ande-
rungen fest, etwa mittels Anforderungen von Sperren. Ein striktes 2PL-Protokoll (siehe
Abschn. 12.2) kann dann beispielsweise Serialisierbarkeit erzwingen. Die Commits der
Subtransaktionen miissen mit einem Commit-Protokoll synchronisiert werden. Ein derar-
tiges Protokoll ist vergleichsweise einfach zu realisieren.

Durch die Synchronisation im Transaktionsschutz sind die Daten aller Replikate im-
mer aktuell und konnen lokal ohne Konsistenzprobleme gelesen werden. Bei Ausfall der
Primérkopie kann eine Sekundirkopie die Rolle der Primérkopie iibernehmen, da der Da-
tenbestand immer {iberall identisch ist. Problematisch ist allerdings eventuell der Ausfall
der Primirkopie wihrend der Abstimmung etwa in einem 2PC.

Die direkte Nutzung einer Primérkopie behindert aulerdem die Replikationstranspa-
renz, da dndernde Transaktionen nur dort ausgefiihrt werden konnen. Allerdings kann die
Zuordnung von Transaktionen und Primérkopien auf Rechner auch automatisch erfolgen.
Primérkopien fiir verschiedene Objekte konnen auf unterschiedlichen Rechnern liegen.
Trotzdem kann dieser Ansatz, insbesondere in geografisch verteilten Systemen, zu langen
Reaktionszeiten fiihren.

Bei Ansitzen mit Primérkopie ist die Verwaltung der Primirkopie ein Flaschenhals im
System, insbesondere wenn der betreffende Rechner ausfillt. Hier bietet es sich an, den
Datenbestand zu partitionieren und die zugehorigen Primérkopien auf unterschiedlichen
Knoten zu platzieren. Unbestreitbarer Vorteil der Nutzung von Primérkopien ist die relativ
einfache Realisierung der lokalen Mehrbenutzersynchronisation auf den Primérkopien.

13.2.2 Synchrone Aktualisierung mit verteilten Anderungen

Da eine Primirkopie ein Flaschenhals ist, ist es nahe liegend, stattdessen Anderungen
tiberall auf allen Replikaten zuzulassen und unverziigliche Konsistenz mit einem ange-
passten Transaktionsprotokoll zu erzwingen. Ein derartiger Ansatz wird knapp mit eager
update anywhere charakterisiert.

Transaktionen werden nun wie andere verteilte Transaktionen ausgefiihrt, die Tatsache,
dass es sich bei den Daten um Replikate handelt, ist dabei sekundér. Die Konsistenzei-
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genschaften entsprechen denen von korrekten verteilten ACID-Transaktionen. Historisch
wurden derartige Verfahren als erste propagiert.

Da die Replikatzugriffe der Transaktionen nicht iiber eine Primérkopie synchronisiert
werden, konnen bei einigen Sperrprotokollen verteilte Deadlocks auftreten. Deadlock-
Behandlung inklusive der Probleme von Timeout-Ansitzen wird in Kap. 12 behandelt.
Erkennung verteilter Deadlocks ist rechenaufwendig; die Losung mit Timeouts erfordert
eine sorgfiltige Bestimmung der optimalen Timeout-Werte, um das System nicht durch
zu viele Timeout-Abbriiche (Wert zu klein gesetzt) oder lange Blockaden (Wert zu grof3
gesetzt) zu behindern. Nachteilig in allen Ansdtzen mit unverziiglicher Aktualisierung ist
die potenzielle Behinderung durch lange Wartezeiten, insbesondere bei Ausfillen einzel-
ner Knoten. Diese Nachteile haben dazu gefiihrt, dass Gray et al. [11] diese Ansétze als
nicht skalierbar einschitzt.

13.2.3 Verzogerte Aktualisierung mit Primarkopie

Die bisher vorgestellten Varianten erreichten Konsistenz dadurch, dass Aktualisierung der
Replikate unverziiglich unter Transaktionsschutz erfolgte. Der Aufwand einer verteilten
korrekten Transaktionssynchronisation ist allerdings hoch, und Szenarien mit zu erwar-
tenden Knotenausfillen reagieren hier besonders sensibel.

Eine Losung dieses potenziellen Performanzproblems ist die Entkopplung der Ak-
tualisierung von der Transaktionsausfithrung der Originalinderung. Als ersten Ansatz
betrachten wir hier die entkoppelte Aktualisierung mittels der Koordination iiber eine Pri-
mirkopie. Im Englischen wird dies als lazy primary copy charakterisiert.

Lesetransaktionen werden wieder lokal auf allen Replikaten zugelassen. Anderungs-
transaktionen werden von der Primérkopie bearbeitet. Beim Abschluss einer Primérkopie-
transaktion werden die Anderungen in einer Nachricht an die Replikate zusammengefasst
und den Replikaten als Aktualisierungsauftrag geschickt, wobei die eigentliche Ande-
rungstransaktion auf der Primérkopie bereits ein Commit machen darf. Die Schreibauftré-
ge werden dann von den Kopien verzdgert, aber in der Originalreihenfolge durchgefiihrt.
Hierbei miissen natiirlich Vorkehrungen wie Zeitstempelvergabe oder eindeutige fortlau-
fende Transaktionsnummern dafiir sorgen, dass diese Reihenfolge tatsichlich vollstindig
in der richtigen zeitlichen Ordnung nachgespielt wird.

Da die Primérkopie faktisch ein normales Transaktionsmanagement fahren kann, sind
die Daten dort korrekt nach dem ACID-Prinzip. Allerdings treten Probleme mit der Kor-
rektheit auf, sobald Priméirkopien auf unterschiedlichen Rechnern fiir verschiedene Ob-
jekte liegen und dort potenziell unterschiedliche Serialisierungsfolgen entstehen konnen.
Sobald alle Anderungen nachgespielt werden, gilt dies auch fiir die Replikate. Die Pro-
pagierung der Anderungen erfolgt auerhalb des Transaktionsschutzes, sodass besonderer
Wert auf sichere Kommunikation ohne Verluste gelegt werden muss.

Nachteilig ist bei diesem Ansatz natiirlich, dass die Daten der Replikate hinter denen
der Primirkopie hinterherhinken; die strenge Konsistenz ist nicht mehr gegeben. Dies
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fiihrt zu verschiedenen Formen abgeschwichter Konsistenz, wie etwa der eventual con-
sistency, auf die wir in Abschn. 15.1.3 zuriickkommen werden. Ein weiteres Problem ist
der mogliche Ausfall des Primérkopieknotens. In diesem Fall muss ein anderer Knoten die
Rolle der Primérkopie iibernehmen — dieser Rechner weill aber nicht den Bearbeitungs-
stand der aktuellen Transaktion auf dem ausgefallenen Rechner und kann daher eine mit
Commit abgeschlossene Transaktion verpassen.

Auch die Schnappschussansétze, bei denen ein durch eine Anfrage definierter Schnapp-
schuss der Datenbank repliziert wird und die wir in Abschn. 13.6 behandeln werden, fallen
in diese Klasse von Verfahren.

13.2.4 Verzégerte Aktualisierung mit verteilten Anderungen

Die liberalste Variante ist die entkoppelte Aktualisierung mit verteilten Anderungen. Im
Englischen bezeichnen wir dies als lazy update anywhere. Eine Transaktion vollzieht die
Anderung lokal auf ihrem Replikat und erstellt eine Nachricht an alle Replikate mit den
vollzogenen Anderungen.

Naturgemif kann keine Serialisierbarkeit global gewihrleistet werden, da die loka-
len Anderungen unabhiingig voneinander mit Commit bestiitigt werden und daher im
Konfliktfall potenziell unterschiedliche Reihenfolgen unvermeidbar sind. Konflikte, die
auftreten, miissen durch geeignete Verfahren aufgelost werden. Transaktionen in diesem
Ansatz geniigen nicht dem ACID-Prinzip!

Entkoppelte Aktualisierung mit verteilten Anderungen ist sicher der flexibelste und
performanteste Ansatz, wenn keine Konflikte auftreten. Transaktionen konnen lokal An-
derungen durchfiihren und Daten wieder freigeben, kein Flaschenhals kann zu erhdhten
Wartezeiten fiihren.

Hauptproblem (neben der verletzten Isolationseigenschaft der Serialisierbarkeit) sind
wieder die potenziell veralteten Daten.

13.2.5 Klassifikation pessimistischer Replikationsstrategien

Die synchronen Replikationsstrategien werden auch als pessimistische Replikationsstrate-
gien bezeichnet. Derartige Verfahren werden wir in diesem Kapitel vorrangig diskutieren.
Die pessimistische Grundannahme ist, dass Konflikte vermehrt auftreten beziehungsweise
sehr kritisch sind und es daher wichtig ist, sie von vornherein zu vermeiden.

Optimistische Verfahren hingegen gehen von seltenen Konflikten aus, bei denen eine
Reparatur effizienter ist als der Overhead, die Konflikte von vornherein zu vermeiden.
Derartige Verfahren werden in Abschn. 15.2 diskutiert.

Pessimistische Verfahren haben eine lange Tradition. Abbildung 13.3 klassifiziert die
bekannten pessimistischen Replikationsstrategien nach ihren Eigenschaften.

Die Klasse der Write-All-Ansiitze fiihrt eine synchrone Anderung auf allen, gleichbe-
rechtigten Kopien aus (Abschn. 13.3). Andere Ansitze arbeiten iiber ausgewéhlte Kopien.
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Abb. 13.3 Klassifikation pessimistischer Replikationsstrategien

Eine Klasse von Verfahren bestimmt eine Primdrkopie als Koordinator der Anderungs-
durchfiihrung (Abschn. 13.4). Beide Ansitze reagieren sensibel auf Partitionierungen des
Kommunikationsnetzwerks. Quorum-Verfahren erlauben es, durch Abstimmungen we-
nigstens in dem Teil des Netzwerks fortzufahren, in dem sich eine (gewichtete oder unge-
wichtete) Mehrheit der Replikate befindet (Abschn. 13.5).

13.3 Write-All-Ansatze

Die bekannteste Variante der Replikation ist die sogenannte Write-All-Read-Any- bzw.
Read-Once-Write-All-(ROWA- )Strategie. Sie verlangt die synchrone Anderung aller Re-
plikate vor Abschluss einer Anderungstransaktion. Dadurch ist gesichert, dass jedes Re-
plikat auf dem aktuellen Stand ist, sodass zum Lesen jedes beliebige Replikat ausgewihlt
werden kann. Die Auswahl kann im Hinblick auf minimale Kommunikationskosten oder
zur Unterstiitzung von Lastbalancierung erfolgen. Weiterhin ergibt sich fiir Lesezugriffe
eine erhohte Verfiigbarkeit, da diese durchfiihrbar sind, solange wenigstens eine Kopie
erreichbar bleibt.

Diese Vorteile gehen jedoch auf Kosten der Anderungstransaktionen. Zum einen ist
es beim Einsatz eines verteilten Sperrverfahrens erforderlich, vor jeder Anderung eine
Schreibsperre auf allen Kopien zu erwerben, was einen enormen Zusatzaufwand an Kom-
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munikation einfiihren kann. Die betroffenen Knoten sind ferner alle im Commit-Protokoll
zu beteiligen. Bei einem Zwei-Phasen-Commit-Protokoll (Abschn. 11.3) werden zunéchst
in Phase 1 die Anderungen an alle Knoten iibertragen und dort protokolliert, bevor in der
zweiten Commit-Phase die Replikate selbst aktualisiert und die Sperren freigegeben wer-
den. Ein weiterer Schwachpunkt liegt darin, dass die Verfiigbarkeit fiir Anderer schlechter
ist als bei fehlender Replikation! Denn eine Anderung ist nicht mehr méoglich, sobald einer
der Rechner ausfillt, an dem ein Replikat des zu dndernden Objekts gespeichert ist.

Beispiel 13.2 Fiir die Situation aus Beispiel 13.1 (Abb. 13.1) kénnen mit dem ROWA-
Protokoll in der Zentrale F' simtliche Lesezugriffe ohne Kommunikation auf der lokalen
Kopie abgewickelt werden. Ebenso erfordert in den Filialen der Lesezugriff auf lokale
Konten (A in MD, B in L) keine Kommunikation. Jede Anderung eines Kontosatzes
erfordert dagegen das Sperren sowie synchrone Aktualisieren beider Kopien. Nach einem
Ausfall der Zentralen konnen daher nur noch Lesezugriffe erfolgen; der Ausfall eines
Filialrechners verhindert weitere Anderungen von Konten der entsprechenden Filiale.
Lesezugriffe auf lokale Kopien sind nach einem Rechnerausfall weiterhin moglich. O

Zur Abschwichung des Verfiigbarkeitsproblems wurde die Write-All-Available-Vari-
ante vorgeschlagen [4], bei der nur die Replikate der verfiigbaren Rechner gesperrt und
aktualisiert werden miissen. Fiir einen ausgefallenen Rechner werden die nicht vorge-
nommenen Modifikationen eigens protokolliert und nach Wiedereinbringen des Rechners
nachgefahren. Dieses Verfahren eignet sich allerdings nicht bei Netzwerkpartitionierun-
gen, da hierbei ein Auseinanderlaufen der in verschiedenen Teilnetzen vorgenommenen
Anderungen droht. Ferner bleibt natiirlich der hohe Mehraufwand fiir Anderer beziiglich
Sperranforderungen und Commit-Protokoll.

13.4 Primary-Copy-Verfahren

Primary-Copy-Verfahren [3, 20] zielen auf eine effizientere Bearbeitung von Anderun-
gen ab, indem eine Anderungstransaktion bei einer Modifikation nur eines der Replikate,
die sogenannte Primdrkopie (primary copy), zu dndern braucht. Die Aktualisierung der
anderen Replikate wird dann asynchron vom Primary-Copy-Rechner aus durchgefiihrt,
i. Allg. erst nach Ende der dndernden Transaktion (,,as soon as possible*). Dabei kon-
nen Nachrichten eingespart werden, indem der Primirkopienrechner mehrere Anderungen
gebiindelt an die kopienhaltenden Rechner weiterleitet. Dies geht dann jedoch zulasten
einer verzogerten Anpassung der Replikate. Im Allgemeinen werden die Primérkopien
unterschiedlicher Objekte an verschiedenen Knoten gespeichert sein, um einen zentralen
Engpass zu vermeiden. Zur Reduzierung von Kommunikationsvorgéngen empfiehlt sich
dabei natiirlich die Zuordnung einer Primérkopie an den Rechner, an dem das Objekt am
hiufigsten gedndert wird.
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Insgesamt bestehen mehrere Alternativen bei der Realisierung eines Primary-Copy-
Protokolls. Ein eher uniiblicher Ansatz basiert auf einer verzogerten Aktualisierung nach
Abschn. 13.2.3 und besteht darin, wie beim ROWA-Protokoll Anderungssperren verteilt
bei allen kopienhaltenden Rechnern anzufordern. Am Transaktionsende wird jedoch nur
die Primiirkopie synchron aktualisiert, sodass eine schnellere Bearbeitung von Anderungs-
transaktionen als mit dem ROWA-Ansatz erreicht wird. Nach Aktualisierung der Primér-
kopie geht die Schreibsperre dann quasi in den Besitz des Primary-Copy-Rechners tiber,
der diese bis nach der Aktualisierung der Replikate hilt. Das verteilte Sperren aller Kopi-
en bringt den Vorteil mit sich, dass Leser wie im ROWA-Verfahren ein beliebiges Replikat
referenzieren (sperren) konnen, nicht also notwendigerweise die Primérkopie. Die verzo-
gerte Aktualisierung der Replikate kann dafiir vermehrte Sperrkonflikte verursachen.

Die Alternative zu diesem Ansatz besteht darin, Schreibsperren nur noch zentral beim
jeweiligen Primary-Copy-Rechner anzufordern, um den Aufwand verteilter Schreibsper-
ren zu umgehen. Fiir Leser besteht jetzt jedoch das Problem, dass die lokalen Kopien auf-
grund der verzogerten Aktualisierung moglicherweise veraltet sind. Fiir die Behandlung
der Lesezugriffe bestehen im Wesentlichen drei Alternativen, die sich dadurch unterschei-
den, wo die Objektzugriffe erfolgen und wo die Sperren angefordert werden (zentral beim
Primary-Copy-Rechner oder verteilt/lokal):

1. Lesezugriff auf Primdrkopie
In diesem Ansatz referenzieren und sperren Lesetransaktionen die Primérkopie, um
den aktuellsten, konsistenten DB-Zustand zu sehen. Damit werden jedoch die Replika-
te kaum noch genutzt, sodass dieser Ansatz nur in Kombination mit einem der anderen
von Interesse erscheint.

2. Lesezugriff auf lokale Kopien, Sperranforderung beim Primdrkopienrechner
Im Gegensatz zur vorherigen Alternative werden nur die Lesesperren zentral beim Pri-
mirkopienrechner angefordert, der Objektzugriff erfolgt dagegen lokal. Damit kann
der Kommunikationsumfang fiir Leseoperationen reduziert und der Primérkopienrech-
ner entlastet werden. Bei der Anforderung der Lesesperre kann gleichzeitig iiberpriift
werden, ob die fiir den Lesezugriff vorgesehene Objektkopie bereits auf dem aktuellen
Stand ist. Falls nicht, kann entweder auf den Abschluss der Aktualisierung gewartet
oder auf eine bereits aktualisierte Kopie ausgewichen werden (z. B. die Primérkopie).

3. Lokale Abwicklung von Lesezugriffen
In diesem Ansatz greifen Leser auf lokale Objekte zu, ohne eine Synchronisierung iiber
den Primirkopienrechner vorzunehmen. Die Aktualitit der lokalen Kopien ist dabei
nicht mehr gewdhrleistet, wenngleich die Daten i. Allg. hochstens wenige Sekunden
veraltet sein diirften [10]. Gravierender ist jedoch, dass Leser in diesem Fall eine in-
konsistente Sicht auf die Datenbank haben, da sie i.d.R. fiir verschiedene Objekte
unterschiedliche Anderungszustinde sehen.! Dies kann nur in einfachen Fillen um-

! Allerdings wird in der Praxis selbst in zentralisierten DBS Lesetransaktionen aus Leistungsgriin-
den meist keine konsistente DB-Sicht gewihrt, da Lesesperren i. Allg. nur kurz gehalten werden.
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gangen werden, z. B. wenn eine Transaktion nur ein Objekt oder nur Objekte mit loka-
ler Primirkopie referenziert. Anderenfalls bleibt fiir Lesetransaktionen, die den Zugriff
auf eine konsistente DB-Version benétigen, eine der beiden vorgenannten Moglich-
keiten. Alternativ dazu ist es moglich, das Synchronisationsverfahren so zu erweitern,
dass Leser zwar u. U. einen leicht veralteten, aber dennoch konsistenten DB-Zustand
sehen (etwa im Rahmen eines Mehrversionenkonzepts [22]).

Beispiel 13.3 Fiir die Situation aus Beispiel 13.1 (Abb. 13.1) nehmen wir an, dass die Pri-
mirkopien der Kontosétze an den jeweiligen Filialrechnern liegen, das heifit, M D hilt die
Primérkopie von A und L von B. Damit koénnen in diesen Rechnern séimtliche Lese- und
Schreibzugriffe auf lokale Konten ohne Kommunikation abgewickelt werden. Kommuni-
kation fillt lediglich fiir die Kontenzugriffe in der Zentrale F' an. Dort vorzunehmende
Kontodnderungen erfordern Kommunikation zum Sperren und Aktualisieren der jeweili-
gen Primirkopie.

Die Behandlung von Lesezugriffen in F differiert fiir jede der drei Strategien. Stra-
tegie 1 verlangt das Sperren und Lesen der Primdrkopie und somit Nachrichten fiir
Objektzugriff und Commit, wéihrend Strategie 2 lediglich Nachrichten fiir die Sperranfor-
derung und -freigabe erfordert. Mit Strategie 3 greift ' unsynchronisiert auf die lokalen,
moglicherweise veralteten Objektkopien zu, was fiir globale Auswertungen durchaus
ausreichend sein kann. O

Im Falle einer Netzwerkpartitionierung konnen in der Partition mit dem jeweiligen
Primary-Copy-Rechner Objekte weiterhin gelesen und gedndert werden. In den anderen
Partitionen ist i. Allg. kein weiterer Zugriff moglich; lediglich bei der obigen Strategie 3
ist ein Lesezugriff auf die ggf. veralteten Kopien zuléssig.

Der Ausfall eines Rechners macht die an ihm vorliegenden Primérkopien unerreich-
bar, sodass keine Anderungen bis zur Reintegration des Knotens mehr moglich sind. Um
diese lange Unterbrechung zu vermeiden, kann vorgesehen werden, einen neuen Primér-
kopienrechner zu bestimmen. Dies setzt jedoch voraus, dass die neue Primérkopie auf den
neusten Stand gebracht werden kann. Im Falle einer Netzwerkpartitionierung ist dabei
darauf zu achten, dass fiir ein Objekt hochstens in einer der Partitionen ein neuer Primir-
kopienrechner bestimmt wird (z. B. in der Partition mit mehr als der Hilfte aller Kopien).

13.5 Votingverfahren

Votingverfahren verlangen, dass vor dem Zugriff auf ein repliziert gespeichertes Objekt
zundchst eine ausreichende Anzahl an Stimmen (votes) gesammelt werden muss. Wir dis-
kutieren zunichst die einfachste Variante des Mehrheitsvotierens [21]. Danach wird die
Verallgemeinerung gewichteter Votingverfahren vorgestellt.

Es liegt dabei jedoch meist eine Wahlmoglichkeit fiir den Programmierer vor, ob eine derartige
Einschrinkung der Konsistenz zugelassen wird.
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13.5.1 Mehrheitsvotieren (Majority Consensus)

Bei diesem Ansatz erfordert das Andern eines Objektes, dass die Transaktion eine Mehr-
heit der Replikate mit einer Schreibsperre belegt und diese Replikate indert.” Da zu einem
Zeitpunkt nur eine Transaktion die Mehrheit der Replikate sperren kann, ist sichergestellt,
dass ein Objekt nicht gleichzeitig von mehreren Transaktionen gedndert wird. Zum Le-
sen wird ebenfalls eine Mehrheit der Replikate gesperrt und davon ein aktuelles Replikat
referenziert. Die Aktualitit der Replikate kann z. B. durch Anderungszihler festgestellt
werden. Offenbar ist durch das Sperren einer Mehrheit immer gewihrleistet, dass min-
destens eines der Replikate auf dem aktuellen Stand ist. Der Vorteil des Verfahrens ist,
dass ein Objekt auch nach einem Rechnerausfall oder einer Netzwerkpartitionierung noch
referenzierbar ist, solange eine Mehrheit der Replikate erreichbar ist.

Beispiel 13.4 In Abb. 13.4 existieren drei Kopien von Objekt A. Das Lesen oder An-
dern eines Objektes erfordert beim Mehrheitsvotieren somit den Erwerb einer Lese- bzw.
Schreibsperre an mindestens zwei Knoten. Abbildung 13.4 zeigt die Situation, nachdem
eine Transaktion Objekt A an den Knoten R| und R, geindert und den Anderungszihler
auf 7 inkrementiert hat. Eine Transaktion in Rj, die jetzt auf A zugreifen will, muss ent-
weder an R; oder R, eine Sperre erwerben, um eine ausreichende Mehrheit zu erhalten.
Durch Vergleich der Anderungszihler kann der Zugriff auf die lokale, jedoch veraltete
Version von A in R3 verhindert werden.

Fillt einer der Rechner aus, kann weiterhin auf Objekt A zugegriffen werden, da mit
zwei ,iiberlebenden® Knoten noch eine Mehrheit vorliegt. Ebenso kann bei einer Netz-
werkpartitionierung die Verarbeitung in einer aus zwei Knoten bestehenden Partition fort-
gefiihrt werden. a

Der Hauptnachteil des Mehrheitsvotierens liegt darin, dass jeder Objektzugriff Kom-
munikation erfordert, um eine Mehrheit zu bilden. Dies gilt auch fiir Lesezugriffe auf eine
lokal vorhandene Kopie, welche z. B. mit dem ROWA-Protokoll ohne Kommunikation
abgewickelt werden konnten. Der Schreibaufwand liegt zwischen dem des Primary-Copy-

Abb. 13.4 Einsatz von
Anderungszihlern beim Mehr-
heitsvotieren

(? [] /////‘
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~

2 In diesem Fall kann die Sperre als ,,Stimme* interpretiert werden.
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Ansatzes und dem des ROWA-Verfahrens. Fiir den hiufigen Spezialfall mit zwei Kopien
(Beispiel Abb. 13.1) ist das Mehrheitsvotieren ungeeignet, da es fiir simtliche Zugriffe
die Involvierung beider Rechner verlangt.

13.5.2 Gewichtetes Votieren (Quorum Consensus)

Diese Nachteile konnen durch verallgemeinerte Votingverfahren abgeschwicht wer-
den [9]. Dabei wird jedem Replikat eines Objektes ein bestimmtes Gewicht (Stim-
menanzahl) zugeordnet. Zum Lesen eines Objektes muss nun eine Transaktion erst
eine bestimmte Anzahl von Stimmen sammeln (Lese-Quorum), ebenso zum Schreiben
(Schreib-Quorum). Wenn v die Gesamtanzahl der fiir ein Objekt vergebenen Stimmen
(votes) ist und r bzw. w das Lese-Quorum (read quorum) bzw. Schreib-Quorum (write
quorum), dann miissen folgende beiden Bedingungen erfiillt sein:

w > v/2 (13.1)
r+w>v (13.2)

Die erste Bedingung garantiert, dass ein Objekt nicht gleichzeitig von mehr als einer
Transaktion gedndert wird. Weiterhin kann bei einer Netzwerkpartitionierung die Bedin-
gung in hochstens einer der Partitionen erfiillt werden, sodass parallele Anderungen eines
Objekts in mehreren Partitionen ausgeschlossen sind. Die zweite Bedingung verhindert,
dass ein Objekt zur gleichen Zeit gelesen und gedndert wird. Weiterhin ist damit sicherge-
stellt, dass jedes Lese-Quorum mindestens ein Replikat enthilt, das zum Schreib-Quorum
des letzten Anderungszugriffs gehorte und damit auf dem aktuellsten Stand ist.

Das anfangs beschriebene Mehrheitsvotieren ergibt sich offenbar als Spezialfall, wenn
man jedem Replikat das gleiche Gewicht zuordnet (z. B. 1 Stimme) und  und w eine
einfache Mehrheit darstellen. Durch unterschiedliche Gewichtung der Replikate und Fest-
legung von r und w kann man aber nun in flexibler Weise sowohl die Kosten eines Lese-
bzw. Schreibzugriffs als auch die Verfiigbarkeit im Fehlerfall bestimmen. So kann man
z.B. an einem Rechner einen besonders schnellen Zugriff auf ein Objekt ermoglichen,
indem man dem dort gespeicherten Replikat eine hohe Anzahl von Stimmen zuordnet.
Je kleiner r (bzw. w) gewihlt wird, desto schneller sind Lesezugriffe (Schreibzugriffe)
auszufithren, da dann weniger Stimmen gesammelt werden miissen. Entsprechend erhoht
sich dadurch auch die Verfiigbarkeit der Leseoperation (Schreiboperation), da dann die
notwendigen Stimmen oft noch eingeholt werden konnen, selbst wenn ein(ige) Rechner
nicht erreichbar ist (sind). Allerdings geht wegen obiger Bedingung 13.2 die Bevorzugung
von Leseoperationen immer auf Kosten der Schreibzugriffe und umgekehrt.

Beispiel 13.5 Objekt A sei an vier Rechnern R; bis R4 repliziert; die Stimmenverteilung
sei <2, 1,1, I>,d.h., R; hilt 2 Stimmen, die anderen Rechner jeweils eine (v = 5). Wihlt
man r = 3, w = 3 sind zwei bis drei Rechner involviert, um einen Lese- oder Schreibzu-
griff abzuwickeln. Durch die Bevorzugung von R; geniigen zwei Rechner, sobald R; an
dem Quorum beteiligt ist. Der Objektzugriff ist auch noch nach Ausfall jedes der Rechner
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moglich. Solange R; verfiigbar bleibt, ist der Zugriff auch noch nach Ausfall von zwei
der drei anderen Rechner moglich.

Will man Lese- gegeniiber Schreibzugriffen bevorzugen, kannmanz.B.r =2, w = 4
wihlen. Damit konnen Lesezugriffe in R lokal abgewickelt werden; dafiir sind mindes-
tens drei Rechner (darunter stets R;) an einem Schreibzugriff zu beteiligen. Nach Ausfall
von R, ist das Objekt nicht mehr dnderbar. O

Die Flexibilitdt des Votingansatzes wird daran deutlich, dass sich durch spezielle Wahl
der Parameter nicht nur das Mehrheitsvotieren, sondern auch das ROWA-Verfahren sowie
eines der Primary-Copy-Protokolle als Spezialfille ergeben:

e FEin ROWA-Verfahren erhilt man, indem man jedem Replikat eine Stimme zuordnet
und r = 1 und w = v (= Anzahl der Replikate) wihlt. Dieser Fall unterstiitzt lokale
Lesezugriffe, was beim Mehrheitsvotieren nicht moglich ist.

e Ein Primary-Copy-Verfahren ergibt sich, wenn man der Primérkopie eine Stimme zu-
weist und allen anderen Replikaten keine Stimme und r = w = 1 wihlt. Dieses
Verfahren verlangt, dass Lesevorgéinge an die Primérkopie gerichtet werden. Lokale
Kopien ohne Stimmen kénnen wiederum fiir Lesezugriffe ohne Konsistenzzusicherung
genutzt werden.

Auch der Fall von nur zwei Kopien kann mit dem verallgemeinerten Votingverfahren
besser als beim Mehrheitsvotieren behandelt werden. Wihlt man etwa die Stimmenvertei-
lung <2, 1> und r = w = 2, dann kann das Lese- bzw. Schreib-Quorum lokal am ersten
Knoten erreicht werden. Ein Objektzugriff am zweiten Rechner erfordert stets Kommuni-
kation, um ein ausreichendes Quorum zu bilden. Die zweite Kopie kann dennoch sinnvoll
sein, um den Objektzugriff selbst lokal durchzufiihren (sofern die Aktualitdt der Kopie
festgestellt wurde). In unserer Bankanwendung (Beispiel 13.1) konnten so in jeder Filiale
lokale Konten ohne Kommunikation gelesen und geédndert werden. In der Zentrale wird
zwar fiir jeden Kontozugriff Kommunikation zur Sperrbehandlung notwendig, dafiir kann
die Verarbeitung selbst auf den lokalen Kopien erfolgen.

Ein Hauptproblem bei Votingverfahren liegt in der geeigneten Wahl der Stimmenver-
gabe sowie der Lese- und Schreib-Quoren [7].

13.6 Schnappschussreplikation

Die Forderung, samtliche Replikate eines Objektes stets auf demselben Stand zu halten,
verursacht v. a. in geografisch verteilten Systemen sehr hohe Anderungskosten. Weiterhin
fiihren die erweiterten Synchronisationsanforderungen i. Allg. Mehraufwand an Kommuni-
kation ein. Diese Kosten konnen durch eine schwiéchere Form der Datenreplikation, soge-
nannte Schnappschiisse (Snapshots), signifikant reduziert werden [1]. Ein Schnappschuss
entspricht dabei einer materialisierten Sicht, die durch eine DB-Anfrage spezifiziert wird.
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Das Ergebnis der Anfrage wird als eigenstindiges DB-Objekt unter einem benutzerspezifi-
zierten Namen gespeichert. Der Zugriff auf einen Schnappschuss erfolgt mit der jeweiligen
DB-Anfragesprache, wobei jedoch in der Basisversion nur Lesezugriffe zugelassen werden.

Eine mogliche Schnappschussdefinition in der Bankanwendung sieht folgendermaf3en
aus:

CREATE SNAPSHOT DISPOKREDIT AS
SELECT KNR, KTONR, KTOSTAND
FROM KONTO
WHERE KTOSTAND < 0

REFRESH EVERY DAY

Diese Anweisung ermittelt alle iiberzogenen Konten und speichert das Ergebnis in
einer eigenen Relation DISPOKREDIT. Das Ergebnis entspricht einer Kopie auf einer Teil-
menge der KONTO-Relation, deren Giiltigkeit sich auf den Auswertungszeitpunkt bezieht
(Schnappschuss). In [1] wurde vorgesehen, dass der Benutzer bei der Definition eines
Schnappschusses (mit der REFRESH-Option) ein ,,Auffrischen der Kopie in bestimmten
Zeitabstinden verlangen kann (stiindlich, tiglich, wochentlich etc.). Neben einer der-
art automatischen Aktualisierung kann auch iiber eine eigene REFRESH-Anweisung die
Schnappschussaktualisierung explizit veranlasst werden. Fiir unser Beispiel wird dies er-
reicht durch die Anweisung:

REFRESH SNAPSHOT DISPOKREDIT

Das Schnappschusskonzept ist relativ einfach und effizient realisierbar und dennoch
flexibel. Zur Spezifikation eines Schnappschusses steht die volle Auswahlméchtigkeit
der DB-Anfragesprache zur Verfiigung, sodass die ,,Kopien* keineswegs auf Teilmengen
der Datenbank beschriinkt sind, sondern auch aggregierte Informationen, Verkniipfun-
gen mehrerer Relationen etc. enthalten konnen. Ebenso kann der Benutzer bzw. DB-
Administrator die Aktualisierungsintervalle in flexibler Weise an die Bediirfnisse der je-
weiligen Anwendung anpassen. Weiterhin wird ein sehr gutes Leistungsverhalten unter-
stiitzt, da Zugriffe auf einen lokal gespeicherten Schnappschuss ohne Kommunikation
erledigt werden und eine Lastbalancierung unterstiitzen (Entlastung des Rechners mit der
,Primirkopie®). Weiterhin wird durch die relativ seltene Aktualisierung von Schnapp-
schusskopien der Anderungsaufwand sehr klein gehalten. Ein weiterer Vorteil liegt dar-
in, dass das Synchronisationsproblem replizierter Datenbanken entfillt, da auf Schnapp-
schussrelationen nur Leseoperationen zuldssig sind.

Auf der anderen Seite ist natiirlich die ,,Qualitéit* einer Schnappschusskopie geringer
als die einer Kopie bei allgemeinen replizierten Datenbanken. Insbesondere sind auf ei-
nem Schnappschuss keine Anderungsoperationen moglich und die Informationen sind
i.d.R. veraltet (wenn auch in einem kontrollierten Maf}). Dies reduziert auch den Wert
der Kopie im Fehlerfall (Ausfall des Rechners mit der Primirkopie). Dennoch ist diese
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schwichere Form der Replikation fiir viele Anwendungen ausreichend. Man denke etwa
an Verzeichnisse wie Ersatzteillisten bei KFZ-Betrieben, Buchkataloge in Bibliotheken
oder Telefonbiicher. Auf solche Daten wird hiufig und vorwiegend lesend zugegriffen,
sodass sich eine Replikation zur Einsparung von Kommunikation lohnt. Zudem reicht in
diesen Fillen eine periodische Aktualisierung der Kopien vollkommen aus.

Die skizzierte Form von Schnappschussreplikation wurde im Prototyp R* realisiert [1].
Effiziente Techniken zur Aktualisierung von Schnappschiissen werden in [16] vorgestellt.

Als konkretes Beispiel eines kommerziellen Systems mit Schnappschussreplikation
wollen wir kurz die Replikationslosung von Oracle betrachten. Oracle unterstiitzt ver-
schiedene Varianten:

o Nur-Lese-Schnappschiisse (Read-only Snapshots),
o Anderbare Schnappschiisse (Updatable Snapshots) sowie
o Multi-Master-Replikation.

Daneben gibt es noch eine sogenannte Prozedurale Replikation, die wir hier aber nicht
betrachten.

Bei der Nur-Lese-Schnappschuss-Replikation wird eine Mastertabelle zu einer oder
mehreren entfernten Datenbanken kopiert. Anderungen der Mastertabelle werden in den
Schnappschusstabellen erst nach einem Refresh sichtbar, wobei eine asynchrone Repli-
kation moglich ist. Der Schnappschussknoten bestimmt dabei Refresh-Haufigkeit und
-Zeitpunkt: Es wird das Pull (,,Hol*)-Prinzip realisiert. Wie oben beschrieben besteht die
Schnappschussdefinition aus einer SQL-Anfrage, sodass hier auch Filterungen und Ver-
dichtungen vorgenommen werden konnen. Allerdings sind auf den Schnappschusstabellen
nur Leseoperationen moglich.

Oracle unterscheidet zwischen einfachen und komplexen Schnappschiissen. Einfache
Schnappschiisse diirfen kein DISTINCT, keine Aggregationsfunktionen, kein GROUP BY,
keine Mengen- und Verbundoperationen enthalten, konnen aber inkrementell aktualisiert
werden (sogenannter Fast Refresh — nur Anderungen werden iibertragen). Alle anderen
Schnappschusstabellen sind komplex und werden durch eine Volliibertragung aktualisiert.
Fast Refreshs erfordern das Anlegen eines Schnappschuss-Logs auf dem Primérknoten.
Hierbei handelt es sich um eine Tabelle mit den Primérschliisseln (oder ROWIDs) der
gednderten Tupel. Ein Schnappschuss kann dann wie folgt definiert werden:

CREATE SNAPSHOT DISPOKREDIT
REFRESH FAST
START WITH SYSDATE NEXT SYSDATE + 1
AS SELECT KNR, KTONR, KTOSTAND
FROM KONTO@zentrale.bank.de
WHERE KTOSTAND < 0';

In der START WITH...NEXT-Klausel werden der Zeitpunkt der ersten Aktualisierung
sowie das Aktualisierungsintervall (NEXT) definiert. SYSDATE steht hierbei fiir das aktu-
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Masterknoten

KONTO MLOGS_KONTO
KNR KTONR | KTOSTAND TL0GS_KONTO maosterROWID

"=

CREATE SNAPSHOT DISPOKREDIT Schnappschussknoten

AS SELECT ..

SNAPS_DISPOKREDIT ﬁ DISPOKREDIT
KNR KTONR TOSTAND | masterROWID KNR KTONR KTOSTAND

EE&

Abb. 13.5 Prinzip der Schnappschussreplikation in Oracle

elle Systemdatum, SYSDATE + 1 entspricht einem Tag, SYSDATE + 1/24 einer Stunde.
Die REFRESH-Klausel legt fest, ob es sich um eine inkrementelle (FAST) oder eine voll-
standige (COMPLETE) Aktualisierung handelt. Die Angabe in der FROM-Klausel beschreibt
die entfernte Tabelle auf dem Primérknoten: Hierzu muss zuvor ein Datenbanklink zum
Knoten zentrale.bank.de definiert werden. Abbildung 13.5 illustriert die Datenstruk-
turen, die fiir die Replikation intern angelegt werden. Auf der Primirtabelle wird ein
Trigger definiert, der die gednderten Tupel (d.h. deren ROWIDs oder Primirschliissel)
im Schnappschuss-Log erfasst. Aus der Schnappschussdefinition auf dem Schnappschuss-
knoten werden eine interne Tabelle (mit dem Préafix SNAP$_) sowie eine darauf aufbauen-
de Sicht abgeleitet, wobei nur Letztere fiir den Anwender sichtbar ist. Die interne Tabelle
enthilt als zusétzliches Attribut nur noch die ROWIDs der Primértabelle.

Anderbare Schnappschiisse sind vom Prinzip her hnlich. Allerdings sind hier auch
Anderungen auf den Schnappschussknoten moglich, die beim Refresh zum Masterknoten
propagiert werden. Auch wird die Haufigkeit der Aktualisierung vom Schnappschuss-
knoten bestimmt. Anderbar sind jedoch nur einfache Schnappschiisse entsprechend der
oben beschriebenen Einschrinkungen. Auflerdem miissen in der Schnappschusstabelle
alle Attribute der Mastertabelle enthalten sein. Die Definition eines Anderbaren Schnapp-
schusses unterscheidet sich nur durch die FOR UPDATE-Klausel:

CREATE SNAPSHOT DISPOKREDIT
FOR UPDATE
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UPDATE DISPOKREDIT Schnappschussknoton
SET .. WHERE ..
SNAPS_DISPOKREDIT DISPOKREDIT
KNR KTONR KTOSTAND | masterROWID KNR KTONR | KTOSTAND
) USLOGS_DISPOKREDIT
Tigger masterROWID
if updating then
register (, UPDATE (old new)”)
if inserfing then
register (,INSERT (new)")
. Deferred Transaction Queue
procame
% INSERT (new)
UPDATE (old new)

Abb.13.6 Prinzip der Replikation Anderbarer Schnappschiisse in Oracle

Anderbare Schnappschiisse sind in Oracle durch Trigger und sogenannte Deferred
Transaction Queue implementiert. Auf der Schnappschusstabelle wird ein Trigger defi-
niert, der alle Anderungen auf dem Schnappschuss in einer Transaktionstabelle sammelt.
Beim Refresh werden diese Transaktionen als RPC auf dem Masterknoten ausgefiihrt und
damit die Updates zuriickgespielt (Abb. 13.6).

Sind zu einer Mastertabelle mehrere Schnappschiisse definiert, so kann es bei loka-
len Anderungen zu Konflikten kommen. Diese miissen auf dem Masterknoten behandelt
werden. Oracle bietet hier eine Reihe vordefinierter Konfliktbehandlungsroutinen, erlaubt
es aber auch, benutzerspezifische Methoden zu definieren. Zu den vordefinierten Me-
thoden gehoren Techniken wie jlingster/iltester Zeitstempel, minimaler/maximaler Wert,
Uberschreiben durch Update/Ignorieren des Updates sowie Knotenprioritit. Im Fall ei-
ner Konflikterkennung, die automatisch erfolgt, kann so der konsolidierte Wert bestimmt
werden.

Ein typischer Anwendungsfall fiir &nderbare Schnappschiisse ist die Verwaltung von
Kundendaten. Au3endienstmitarbeiter konnen auf ihren mobilen Endgeriten ein Replikat
der Kundendatenbank mitnehmen und lokal dndern. Bei der Riickkehr in die Zentrale
erfolgt dann der Abgleich der Daten.

Bei der Multi-Master-Replikation erfolgt eine redundante Speicherung einer Tabelle in
mehreren Datenbanken. In jeder der Datenbanken sind Anderungen der Daten moglich.
Jede Anderung wird dann entsprechend eines definierten Refresh-Intervalls zu den ande-
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ren Datenbanken propagiert, die darunterliegende Technik entspricht der bei @nderbaren
Schnappschiissen eingesetzten Trigger-Losung. Fiir Multi-Master-Replikation sowie fiir
fortgeschrittene Szenarien der Schnappschussreplikation (Replikation mehrerer Tabellen)
bietet Oracle ein umfangreiches PL/SQL-Paket, das die Definition und Verwaltung von
sogenannten Replikationsgruppen erlaubt. Hierbei handelt es sich um eine Gruppe ge-
meinsam verwalteter und damit replizierter Datenbankobjekte. Details dazu kénnen der
Herstellerdokumentation sowie weiterfiihrender Literatur [6] entnommen werden.

13.7 Katastrophen-Recovery

Die Unterstiitzung einer hohen Verfiigbarkeit verlangt eine schnelle Recovery von Trans-
aktionsfehlern, Rechner- oder Externspeicherausfillen. Zentralisierte DBS bieten hochs-
tens eine schnelle Behandlung von Transaktionsfehlern sowie Externspeicherfehlern (z. B.
iiber Spiegelplatten). Rechnerausfille (sowie Kommunikationsfehler) konnen i.d. R. am
schnellsten durch lokal verteilte Mehrrechner-DBS behandelt werden.

Diese Ansitze unterstiitzen jedoch kein effektives Recovery von ,,Katastrophen®, wor-
unter man die vollstindige Zerstorung eines Rechenzentrums, z. B. aufgrund eines Erdbe-
bens oder eines Terroranschlags, versteht. In diesem Fall sind ndmlich i. Allg. neben den
Rechnern auch sdmtliche Externspeicher mit der Datenbank sowie den Log-Dateien und
Archivkopien zerstort. Im Katastrophenfall wird die Verarbeitung auf der letzten Archiv-
kopie an einem anderen Rechenzentrum fortgesetzt.

Dieser Ansatz ist fiir OLTP-Anwendungen (z. B. zur Flugreservierung oder in Banken)
vielfach inakzeptabel, da sdmtliche Transaktionen seit Erstellung der letzten Archivkopie
verloren sind und es i. Allg. zu lange dauert, bis die Archivkopie installiert ist und die
Verarbeitung fortgesetzt werden kann.

Die Realisierung einer Nutzung von Replikaten fiir das Katastrophen-Recovery wird
in [8, 5, 15, 19, 12] diskutiert. Wir behandeln zuerst die allgemeinen Grundlagen des Ka-
tastrophen-Recovery, bevor wir in Abschn. 13.7.3 als Spezialfall auf geografisch verteilte
Datencenter eingehen.

13.7.1 Systemstruktur

Replizierte Datenbanken bieten hier natiirlich eine Losung, wenn die an einem Rechner
(bzw. Rechenzentrum) vorliegenden Daten vollstindig an anderen, geografisch verteil-
ten Knoten repliziert sind. Hierzu strebt man eine Losung mit einer begrenzten Form
von Replikation an, bei der eine vollstindige Kopie der Datenbank an einem geografisch
entfernten Backup-Rechenzentrum gefiihrt wird, mit der im Katastrophenfall die Verarbei-
tung fortgesetzt werden kann. Die Grundlagen des Katastrophen-Recovery wurden in den
90er-Jahren entwickelt [8, 5, 15, 19, 12]. Heute unterstiitzen die kommerziellen DBMS
von IBM,, Oracle und Microsoft durchgingig diese Art der Datenreplikation.
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Abb. 13.7 Systemkonfigurationen zur Katastrophen-Recovery, a einfaches Backup-System,
b wechselseitiges Backup-System

Die in diesen Ansdtzen unterstellte Systemkonfiguration ist stark vereinfacht in
Abb. 13.7a dargestellt. Im Normalbetrieb findet dabei die gesamte DB-Verarbeitung
im Primédrsystem (Primary) statt, d.h. einem Rechenzentrum mit einem zentralisierten
DBS bzw. lokal verteilten Mehrrechner-DBS. Das geografisch entfernte Backup-System
ist passiv; es wird nur im Fehlerfall genutzt. Neben einer Kopie der Datenbank werden
im Backup-System auch Kontrollinformationen zu den offenen Benutzerdialogen oder
Sessions gefiihrt, damit im Fehlerfall ein schnelles Umschalten der Verbindungen moglich
wird. Samtliche Anderungen des Primirsystems werden unmittelbar an das Backup-Sys-
tem tiibertragen, sodass die DB-Kopie immer auf dem aktuellen Stand gehalten werden
kann. Hierzu werden die Log-Daten vom Primérsystem zum Backup-System iibertra-
gen, wobei die Log-Daten im Backup-System nochmals gesichert und auf die DB-Kopie
angewendet werden. Dieser Ansatz hat den Vorteil, dass im Primirsystem ein geringer
Zusatzaufwand anfillt, da dort die Log-Daten ohnehin erstellt werden. Im Backup-System
kann die Aktualisierung der Datenbank durch Anwendung von Log-Daten mit bekannten
Recovery-Konzepten und mit vergleichsweise geringem CPU-Aufwand erfolgen.

Nach Ausfall des Primérsystems veranlasst der Systemverwalter ein Umschalten auf
das Backup-System, wo die Verarbeitung typischerweise nach wenigen Sekunden fortge-
fiihrt werden kann.? Die Verlagerung der DB-Verarbeitung ins Backup-System kann auch
fiir geplante Unterbrechungen im Primérsystem genutzt werden, etwa zur Hardwareauf-
rlistung oder Installation neuer Softwareversionen (z. B. fiir Betriebssystem oder DBS).
Weiterhin konnen Dienstprogramme wie die Erzeugung einer Archivkopie im Backup-
System ausgefiihrt werden und damit das Primérsystem entlasten. SchlieBlich kénnen
auch Lesetransaktionen (z. B. Ad-hoc-Anfragen), die keine aktuelle DB-Sicht benétigen,
im Backup-System bearbeitet werden.

Abbildung 13.7b zeigt eine erweiterte Systemkonfiguration, bei der beide Rechenzen-
tren im Normalbetrieb genutzt werden kénnen. Hierzu wird eine Partitionierung von Da-
tenbank und Anwendungen in zwei Teilsysteme vorgenommen, wobei Transaktionen aus
Leistungsgriinden in jedem Teilsystem weitgehend lokal ausfiihrbar sein sollten. Die bei-

3 Eine automatische Umschaltung zwischen Primir- und Backup-System ist i. Allg. nicht mog-
lich/sinnvoll, da das System z.B. nicht zwischen einem tatsédchlichen Ausfall des Priméarsystems
und einem Ausfall im Kommunikationssystem unterscheiden kann [17, 12].
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den Primirsysteme laufen in verschiedenen Rechenzentren und werden durch ein eigenes
Backup-System im jeweils anderen Rechenzentrum gegeniiber Katastrophen gesichert.
Eine solche Konfigurierung wird von einigen Implementierungen unterstiitzt.

13.7.2 Commit-Behandlung

Eine wesentliche Entwurfsentscheidung bei der Realisierung eines solchen Ansatzes be-
trifft die Festlegung, ob die Anderungen einer Transaktion sowohl im Primir- als auch
im Backup-System zu protokollieren sind, bevor ein Commit moglich ist. Diese Festle-
gung fiihrt zur Unterscheidung von 1-sicheren (1-safe) und 2-sicheren (2-safe) Transaktio-
nen [19]. Fiir 2-sichere Transaktionen ist durch ein verteiltes Commit-Protokoll zwischen
Primir- und Backup-System zu gewihrleisten, dass die Anderungen einer Transaktion
an beiden Systemen gesichert sind, bevor die Commit-Entscheidung getroffen wird.* Fiir
I-sichere Transaktionen erfolgt dagegen das Commit bereits nach Sicherung der Anderun-
gen im Primérsystem; die Ubertragung der Log-Daten an das Backup-System geschieht
asynchron. Der Vorteil 2-sicherer Transaktionen liegt darin, dass auch im Katastrophen-
fall keine Anderungen verloren gehen und die DB-Kopie auf den aktuellsten Zustand
gebracht werden kann. Andererseits ergeben sich signifikante Leistungseinbuflen, da die
Antwortzeit sich um die Ubertragungszeit fiir die Log-Daten sowie die Schreibverzoge-
rung im Backup-System erhoht. Weiterhin ist der Ansatz von der stindigen Verfiigbarkeit
des Backup-Systems abhingig, sodass sich ohne weitere Vorkehrungen die Verfiigbar-
keit sogar reduzieren kann. Zur Vermeidung dieser Nachteile unterstiitzen existierende
Systeme eine asynchrone Aktualisierung der Backup-Kopie. Der Verlust einiger weniger
Transaktionen im Katastrophenfall wird dabei in Kauf genommen.

Wiinschenswert wire ein hybrider Ansatz zur Unterstiitzung von 1- und 2-sicheren
Transaktionen. Damit konnte fiir die Mehrzahl der Transaktionen eine effiziente asyn-
chrone Ubertragung der Log-Daten vorgenommen werden. ,,Wichtige* Transaktionen,
z. B. Banktransaktionen mit hohem Geldumsatz, konnten dagegen als 2-sicher eingestuft
werden, um ihren Verlust zu vermeiden. Bei der Realisierung eines solchen gemischten
Ansatzes ist zu beachten, dass im Primirsystem Abhingigkeiten von 2-sicheren Trans-
aktionen zu zuvor beendeten 1-sicheren Transaktionen bestehen konnen. Diese Abhén-
gigkeiten miissen auch im Backup-System beachtet werden, um die Rekonstruktion eines
konsistenten DB-Zustands zu ermoglichen.

Beispiel 13.6 Im Primérsystem habe Transaktion 7, von Transaktion 7; gednderte Objek-
te gelesen und fiir eigene Anderungen verwendet, sodass die Serialisierungsreihenfolge
T, < T, besteht. Wenn T 1-sicher, T, dagegen 2-sicher ist, ist es aufgrund der verzoger-

4 Hierzu ist kein vollstindiges Zwei-Phasen-Commit-Protokoll erforderlich. Es geniigt die synchro-
ne Ubertragung der Log-Daten in der ersten Commit-Phase [12], sodass lediglich zwei zusitzliche
Nachrichten (sowie eine Log-E/A) anfallen.
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ten Ubertragung der Log-Daten fiir 1-sichere Transaktionen moglich, dass die Log-Daten
von 77 erst nach denen von 7, im Backup-System eintreffen. Probleme gibt es, falls
das Primérsystem ausfillt, nachdem die Log-Daten von 7, im Backup-System gesichert
sind, jedoch bevor die Log-Daten von T} abgeschickt wurden. In diesem Fall wiirde die
alleinige Anwendung der Anderungen von 7, im Backup-System einen inkonsistenten
DB-Zustand erzeugen. O

Die Losung dieses Problems erfordert, dass die Log-Daten von 1-sicheren Transaktio-
nen, die im Primédrsystem vor einer 2-sicheren Transaktion beendet wurden, im Backup-
System gesichert sind, bevor das Commit der 2-sicheren Transaktion erfolgt [19]. Dies
ist einfach realisierbar, wenn alle Log-Daten innerhalb eines ,,Log-Stroms* libertragen
werden.” In diesem Fall sind die Log-Daten im Backup-System lediglich in der gleichen
Reihenfolge anzuwenden, wie sie im Primérsystem generiert wurden.

13.7.3 Geo-Replikation

Die sogenannte Geo-Replikation nutzt Replikation im groflen Stil, um Verfiigbarkeit von
Datencentern zu erhthen. Cloud-Anbieter wie Google, Yahoo etc. setzen diese Art der Re-
plikation ein. Die Daten werden bewusst geografisch weitldufig repliziert, um einerseits
die Nihe zu den Nutzern zu nutzen, also auch bei Ausfillen (bis hin zu Katastrophens-
zenarien) das verteilte System arbeitsfahig zu belassen. Eine typische Verteilung von drei
Datencentern wire etwa Ostkiiste und Westkiiste der USA sowie Irland fiir Nutzer aus
Europa. Aus physikalischen (Lichtgeschwindigkeit) und technischen Griinden benétigt
ein Kommunikationspaket zwischen Ost- und Westkiiste der USA schon 45 ms als Uber-
tragungszeit ([18]), sodass eine Verringerung der Anzahl ausgetauschter Nachrichten in
Replikationsprotokollen auch eine deutliche Effizienzsteigerung bedeutet.

Agrawal et al. diskutieren in [2] Ansidtze zur Geo-Replikation und damit verbundene
Fragestellungen. Ein Datencenter allein ist ein typischerweise als verteiltes System lokal
aufgebauter Provider unter anderem fiir Datenbankdienste. Datencenter sind insbeson-
dere durch die Cloud-Dienste einiger Anbieter populédr geworden. Multiple Datencenter
spiegeln komplette Datencenter an geografisch geeigneten Orten. Alle Dienste eines Da-
tencenters werden also geografisch verteilt gespiegelt bzw. repliziert, ein Client nutzt die
Dienste des geografisch benachbarten Datencenters bzw. (fiir ihn transparent) desjenigen
Datencenters mit der aktuell hochsten Verfiigbarkeit. In multiplen Datencentern laufen da-
her Synchronisationsprotokolle auf zwei Ebenen ab — lokale Synchronisation im verteilt
realisierten Dienstangebot des lokalen Datencenters und global synchronisiert zwischen
den replizierten Datencentern.

3 Hierzu konnen die Log-Daten im Primérsystem in einem Puffer gesammelt werden, der dann iiber-
tragen wird, wenn er gefiillt ist oder das Commit einer 2-sicheren Transaktion ansteht. Damit werden
i. Allg. Log-Daten mehrerer Transaktionen gebiindelt iibertragen.
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Die Koordination der beiden Synchronisationsebenen bietet ein Optimierungspoten-
zial fiir die Anzahl zu verschickender Synchronisationsnachrichten zwischen den geo-
grafisch verteilten Datencentern. Auf beiden Ebenen konnen identische oder auch unter-
schiedliche Protokolle gefahren werden. Google nutzt ein Paxos-Protokoll zur konsisten-
ten Aktualisierung der Replikate, eingebettet in ein globales 2PC. Mahmoud et al. [18]
hingegen schlagen vor, auf der Ebene der Datencenter lokal das Zwei-Phasen-Commit
(Abschn. 11.3) mehrfach ablaufen zu lassen und das Paxos-Protokoll (Abschn. 11.6) zu
nutzen, um Konsens zwischen den Datencentern zu erreichen und somit nur iiber das glo-
bale Commit zu entscheiden.

13.8 Ubungsaufgaben

Ubung 13.1 (Netzwerkpartitionierungen)
Bewerten Sie die vorgestellten Verfahren zur Synchronisation auf replizierten Datenban-
ken hinsichtlich Verfiigbarkeit nach Netzwerkpartitionierungen.

Ubung 13.2 (Datenverteilungverteilung)
Auf Objekt A seien an den Rechnern R; bis R4 folgende Zugriffshiufigkeiten (pro Se-
kunde) gegeben:

Ry R> R3 Ry
Lesezugriffe 30 40 50 20
Anderungszugriffe |10 20 |- -

An welchen Knoten empfiehlt sich die Speicherung einer Kopie von 4, wenn zur Syn-
chronisation ein ROWA-Protokoll verwendet wird? Es soll dabei nur die Minimierung der
Kommunikationskosten erfolgen (keine Lastbalancierung); jede Referenz soll eine eigene
Transaktion bilden.

Dies ist eine Worst-Case-Annahme hinsichtlich der Nachrichtenhédufigkeit (warum?),
die aus Einfachheitsgriinden getroffen werden soll.

Ubung 13.3 (Kommunikationsaufwand (ROWA, Primary-Copy))

Auf Objekt A seien die Zugriffshidufigkeiten wie in der vorherigen Aufgabe gegeben.
Ferner sei A an den Knoten R; bis Rj; repliziert gespeichert. Welche Nachrichtenhiu-
figkeiten entstehen fiir diese Last- und Datenverteilung mit dem ROWA-Protokoll sowie
den Primary-Copy-Verfahren, wenn jede Referenz eine eigene Transaktion bildet?

Ubung 13.4 (Votingverfahren)

Fiir die in Abb. 13.8 gezeigte Datenverteilung seien fiir Objekt A die Stimmenverteilung
<2, —, I>mitden Quoren r = 2, w = 2 und fiir Objekt B die Stimmenverteilung <1, 3, 1>
sowie r = 2, w = 4 gegeben. Aufgrund eines Fehlers im Netzwerk sei ferner die gezeigte



13.8 Ubungsaufgaben 307

Abb. 13.8 Aufgabe zu repli-
zierter Datenhaltung

Partitionierung des Systems in zwei Teile eingetreten (Partition P, bestehend aus R, Par-
tition P, mit R, und R3). In welchen Partitionen kdnnen die folgenden drei Transaktionen
noch bearbeitet werden (R(x) bzw. W(x) bezeichne den Lese- bzw. Schreibzugriff auf
Objekt x)?

T1: R (A)
T2: R (B), W (B)
T3: R (A), R (B)
Durch welche Wahl der Stimmenverteilung und Quoren konnte die Transaktion
T4: W (A), W (B)

noch bearbeitet werden?

Ubung 13.5 (Katastrophen-Recovery)

Das Fiihren einer DB-Kopie in einem Backup-System zur Katastrophen-Recovery (Ab-
schn. 13.7) weist Ahnlichkeiten mit einem Primary-Copy-Ansatz zur Wartung der Repli-
kation (Abschn. 13.4) auf. Wo liegen die Unterschiede?
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Transaktionsverarbeitung fiir Shared Disk 14

Nach unserer Klassifikation in Kap. 3 verkorpert Shared Disk (SD) einen allgemeinen
Architekturtyp von Parallelen DBS. Die Rechner sind dabei lokal angeordnet und in der
Regel lose gekoppelt; moglich ist jedoch auch eine nahe Kopplung. In diesem Kapitel
diskutieren wir zunédchst kurz Merkmale von Shared-Disk-DBS und zu 16sende techni-
sche Probleme. Danach gehen wir auf einzelne Losungsansitze zur Transaktionsverar-
beitung niher ein, insbesondere zur Synchronisation (Abschn. 14.2), Kohdrenzkontrolle
(Abschn. 14.3) sowie fiir Logging und Recovery (Abschn. 14.4). Zudem stellen wir Ein-
satzmoglichkeiten einer nahen Kopplung vor (Abschn. 14.5).

14.1 Systemeigenschaften und Herausforderungen

Abbildung 14.1 zeigt den Grobaufbau eines lose gekoppelten SD-Systems. Es umfasst
N Verarbeitungsrechner mit in der Regel mehreren Prozessoren, die jeweils eine iden-
tische Instanz des DBMS ausfiihren. Die DBMS-Instanzen arbeiten eng zusammen und
bieten den Anwendungen gegeniiber vollkommene Verteilungstransparenz. Die Rechner
sind lokal innerhalb eines Clusters angeordnet und iiber ein Hochgeschwindigkeitsnetz-
werk gekoppelt. Wie von der SD-Architektur gefordert, ist jeder Rechner und damit jede
DBMS-Instanz mit allen Externspeichern wie Magnetplatten oder SSDs gekoppelt. Der
gemeinsame Zugriff besteht dabei nicht nur auf die physische Datenbank, sondern auch
fiir die Log-Dateien, um nach Rechnerausfillen die Recovery durch iiberlebende Rech-
ner vornehmen zu kénnen (Abschn. 14.4). Fiir die Zuordnung von Transaktionsauftrigen
und Anfragen zu den Verarbeitungsrechnern ist eine Lastverteilungskomponente vorgese-
hen, welche den aktuellen Systemzustand bei der Zuordnung von Verarbeitungsauftragen
beriicksichtigen sollte, um eine gleichmifige Auslastung zu erreichen (dynamische Last-
balancierung). Bekannte Verteter von SD-DBS sind unter anderem Oracle RAC, IBM
DB2 z/OS und IBM DB2 PureScale, wobei die beiden IBM-Systeme eine nahe Kopplung
nutzen.
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Abb. 14.1 Grobaufbau eines Shared-Disk-Systems

Wesentlich fiir eine hohe Leistungsfihigkeit sowie Skalierbarkeit von SD-Systemen
ist, dass eine gro3e Anzahl von Rechnern mit allen Platten verkniipft werden kann. An-
statt einer direkten Verbindung von Externspeichern an die einzelnen Rechner wird dies
besser durch eine nachrichtenbasierte Anbindung der Externspeicher erreicht, v. a. durch
Einsatz leistungfihiger Storage Area Networks (SAN) mit Bandbreiten bis zu mehreren
GB pro Sekunde [39]. Neben den Magnetplatten konnen damit auch schnellere SSD-
Externspeicher sowie Platten-Caches von allen Rechnern zur Einsparung von Plattenzu-
griffen genutzt werden. Die nachrichtenbasierte Anbindung von Externspeichern wurde
bereits um ca. 1985 in einer der ersten breit genutzten Shared-Disk-Plattformen, den DEC-
VaxCluster-Systemen [15] (jetzt: HP OpenVMS Cluster), verfolgt.

Wie bereits in Abschn. 3.3.2 diskutiert, verspricht die SD-Architektur eine hohe Flexi-
bilitdt und wesentliche Vorteile gegeniiber Shared-Nothing-DBS. Insbesondere entfillt die
Notwendigkeit, die Datenbank unter den Rechnern aufzuteilen, was fiir Shared Nothing
eine relativ statische Festlegung ist, welche den Ausfiihrungsort von Operationen sowie
generell die Leistungsfihigkeit wesentlich bestimmt. Es entféllt damit auch die Notwen-
digkeit, die DB-Zuordnung nach Rechnerausfillen bzw. bei Hinzunahme weiterer Knoten
anzupassen. Eine hohe Flexibilitit fiir Lastverteilung und Parallelverarbeitung ergibt sich
daraus, dass bei SD jeder Knoten Zugriff auf alle Daten hat, sodass er jede Transakti-
on und jede DB-Operation ausfiihren kann. Somit lisst sich auch in Uberlastsituationen
leichter eine gleichmifige Auslastung der Knoten erreichen. Bei Shared Nothing dagegen
miissen Knoten selbst bei Uberlast Zugriffe auf ihre Daten bearbeiten, es sei denn, die
Daten liegen repliziert an mehreren Knoten vor.

Die Nutzung der Freiheitsgrade setzt jedoch geeignete Losungen fiir SD-spezifische
Probleme voraus. Dies betrifft vor allem die Aufgaben der Synchronisation, Kohérenz-
kontrolle, Lastverteilung sowie Logging/Recovery. Die systemweite Synchronisation
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ist offenbar notwendig, um die Serialisierbarkeit und damit die Konsistenz der Daten
trotz gleichzeitiger lesende und dndernder DB-Zugriffe aus verschiedenen Rechnern
zu gewihrleisten. Aufgabe der Kohirenzkontrolle ist, die in den DB-Pufferbereichen
der DBMS durchgefiihrten Anderungen systemweit zu propagieren und zu verhindern,
dass Transaktionen auf veraltete (invalidierte) Kopien von DB-Objekten zugreifen. Die
korrekte Losung dieser Aufgabe erfordert bei loser Kopplung ebenso wie die Synchroni-
sation eine nachrichtenbasierte Abstimmung unter den Verarbeitungsrechnern, welche aus
Performancegriinden mit einem Minimum an Nachrichten und Verzogerungen fiir Trans-
aktionen erfolgen muss. Wie wir sehen werden, ist es hierzu notwendig, Synchronisation
und Kohérenzkontrolle in einem integrierten Protokoll eng aufeinander abzustimmen.

Eine wichtige Rolle beziiglich der Leistungsfihigkeit spielt auch die Lastvertei-
lung zur Zuordnung von Transaktionsauftrigen und Anfragen zu Verarbeitungsrechnern
(Transaktions- bzw. Query-Routing). Hierzu sollte einerseits unter Beriicksichtigung des
aktuellen Systemzustandes zur Lastbalancierung eine moglichst gleichméfige Auslastung
der Knoten angestrebt werden. Daneben sollte die Lastverteilung jedoch auch eine Trans-
aktionsverarbeitung mit einem Minimum an Kommunikations- und E/A-Verzégerungen
unterstiitzen. Ein allgemeiner Ansatz hierzu ist ein sogenanntes affinitdtsbasiertes Trans-
aktionsrouting [40, 27]. Dabei wird eine Lastverteilung angestrebt, sodass Transaktionen
verschiedener Rechner moglichst unterschiedliche DB-Bereiche referenzieren. Hierzu gilt
es, Transaktionstypen mit einer Affinitit zu denselben DB-Bereichen moglichst denselben
Verarbeitungsrechnern zuzuweisen, wodurch eine hohe rechnerspezifische Lokalitit im
Referenzverhalten erreicht wird. Voraussetzung hierfiir sind durch Monitoring ermittelte
Statistiken zum Referenzverhalten und der Zugriffsverteilung von Transaktionstypen.

Die Unterstiitzung rechnerspezifischer Lokalitédt durch eine affinititsbasierte Lastver-
teilung verspricht wesentliche Vorteile fiir das Leistungsverhalten eines SD-Systems. Fiir
die DB-Pufferverwaltung jedes Rechners ermdglicht dies verbesserte Trefferraten (weni-
ger Externspeicherzugriffe) und es kommt seltener zu Referenzierung derselben Seiten in
verschiedenen Rechnern. Dies vermindert die Zahl repliziert gepufferter Seiten und da-
mit von nach Anderungen invalidierter Seitenkopien. Einige Synchronisationsverfahren
fiir Shared Disk sind auch in der Lage, rechnerspezifische Lokalitit zur Reduzierung des
Kommunikationsaufwandes zu nutzen (s. u.). Damit ergibt sich auch fiir diese kritische
Funktion ein potenziell verbessertes Leistungsverhalten.

14.2 Synchronisation in Shared-Disk-DBS

Die Leistungsfihigkeit von Shared-Disk-Systemen ist wesentlich von den gewéhlten Al-
gorithmen zur globalen Synchronisation und Kohérenzkontrolle abhingig, da der Kom-
munikationsaufwand zur Transaktionsbearbeitung weitgehend durch diese beiden Funk-
tionen bestimmt ist. Obwohl zwischen beiden Aufgaben enge Abhingigkeiten bestehen
und integrierte Losungen anzustreben sind, separieren wir hier aus didaktischen Griin-
den die Beschreibung der wichtigsten Losungsansitze. Dies erleichtert zum einen das
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Verstdndnis der grundlegenden Alternativen. Zum anderen kann damit das gesamte Lo-
sungsspektrum, das sich durch die geeignete Kombination der Teillosungen ergibt, besser
veranschaulicht werden.

Ein Hauptziel effizienter Synchronisationsprotokolle fiir Shared Disk ist es, die Anzahl
notwendiger Nachrichten zu reduzieren. Selbst bei einem sehr schnellen Kommunikati-
onssystem ist z. B. das Anfordern einer Sperre bei einem anderen Rechner um GréBenord-
nungen langsamer als eine lokale Sperrbearbeitung. Denn allein das Senden und Empfan-
gen der dazu notwendigen Nachrichten verursacht eine weitaus hohere CPU-Belastung,
da diese Operationen meist Tausende von Instruktionen erfordern. Fiir die Leistungsfi-
higkeit besonders kritisch sind synchrone Nachrichten, fiir die eine Transaktion bis zum
Eintreffen einer Antwortnachricht unterbrochen werden muss (z. B. zur Bewilligung ei-
ner Sperre). Eine weitere Anforderung an ein geeignetes Synchronisationsprotokoll fiir
Shared Disk ist Robustheit gegeniiber Fehlern im System. Insbesondere muss nach Rech-
nerausfillen eine korrekte Fortsetzung der Synchronisation gewihrleistet sein, um eine
hohe Verfiigbarkeit zu erreichen.

Wir geben zunichst einen Uberblick iiber Synchronisationsverfahren fiir Shared Disk
und besprechen anschliessend die relevantesten Sperrverfahren sowie Moglichkeiten zur
Reduzierung von Sperrnachrichten.

14.2.1 Verfahrensiiberblick

Abbildung 14.2 klassifiziert die wesentlichen Alternativen zur Synchronisation in SD-
Systemen. Ahnlich wie in Verteilten DBS kommen Sperrverfahren oder optimistische An-
sdtze unter zentraler oder verteilter Kontrolle infrage. Die globale Synchronisation kann

SD-Synchronisation

L S

Sperr- optimistische
verfahren Verfahren
zentral verteilt zentral verteilt
(dediziert) (dediziert)
/ v \
feste GLA- dynamische Tokenring-
Zuordnung GLA-Zuordnung Anséatze

Abb.14.2 Synchronisationsverfahren fiir Shared-Disk-Systeme
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dabei entweder auf dedizierten Knoten erfolgen oder — im verteilten Fall — auf den Verar-
beitungsrechnern selbst, was zu Kommunikationseinsparungen fiir Transaktionen an den
jeweiligen Rechnern fithren kann. Zeitmarkenverfahren konnen fiir SD ausgeklammert
bleiben, da sie bereits fiir Verteilte DBS als relativ wenig sinnvoll eingestuft wurden (Ab-
schn. 12.3). Fiir Shared Disk wiirden sie zudem keine Nachrichteneinsparungen gegeniiber
Sperrverfahren erlauben, jedoch zu einer erhéhten Anzahl von Transaktionsriicksetzungen
fiihren.

Existierende SD-Systeme (insbesondere von IBM und Oracle) verwenden durchweg
Sperrprotokolle zur Synchronisation. Dabei wird meist unterstellt, dass fiir jedes DB-
Objekt ein Globaler Lock-Manager (GLM) existiert, der die globalen Sperren fiir das
Objekt verwaltet. Die globale Sperrverantwortung oder GLA (global lock authority) kann
dabei einem oder mehreren Rechnern zugeordnet werden. In letzterem Fall wird noch
unterschieden, ob die Zuordnung fest vorbestimmt wird oder dynamisch erfolgt. Diese
Ansitze stehen im Fokus dieses Kapitels. Im Falle einer nahen Kopplung iiber einen ge-
meinsamen Halbleiterspeicher kann darin eine globale Sperrtabelle zur Realisierung eines
zentralen Sperrverfahres verwaltet werden (Abschn. 14.5).

Ein weiterer Sperransatz basiert auf einer logischen Tokenring-Topologie und verlangt
die Gewidhrung einer Sperre durch mehrere Knoten. Hierzu werden globale Sperranforde-
rungen in jedem Rechner gebiindelt und mit einem Token an den jeweils ndchsten Knoten
in der Ringreihenfolge weitergeleitet. Eine Entscheidung iiber die Sperrvergabe erfolgt nur
bei Tokenbesitz und erfordert somit insgesamt einen kompletten Ringdurchlauf. Die Ska-
lierbarkeit ist dadurch sehr beschrinkt. Ein solches Verfahren namens Pass the Buck wurde
fiir IMS Data Sharing gewihlt, einer der ersten, jedoch auf zwei Knoten beschrinkten, SD-
Implementierungen [38]. Um nicht jede Sperranforderung global abzustimmen, wurde in
einer in jedem Knoten replizierten Hash-Tabelle verwaltet, fiir welche Hash-Klassen ein
Knoten tiberhaupt Interesse hat. Damit konnen Sperranforderungen lokal behandelt wer-
den, wenn fiir die zugehorige Hash-Klasse kein Interesse eines anderen Knotens vorliegt.
Anderungen an der Hash-Tabelle konnen auch nur bei Tokenbesitz erfolgen [33].

Optimistische Synchronisationsverfahren sind prinzipiell interessant fiir SD, da Kom-
munikation nur am Transaktionsende zur globalen Validierung anfillt. Somit lassen sich
gegeniiber Sperrverfahren, bei denen jede Sperranforderung global abgestimmt werden
muss, potenziell viele Nachrichten einsparen. Der zentrale Validierungsansatz kann wie
fiir Verteilte DBS in einfacher Weise erfolgen, indem an einem zentralen Knoten am
Transaktionsende die Validierung erfolgt, z. B. gemil BOCC+ (Abschn. 12.4). Fiir ver-
teilte optimistische Ansitze muss dagegen eine Validierung prinzipiell an jedem Knoten
gegeniiber den dort ausgefiihrten Transaktionen erfolgen, was zu einem erheblichen Auf-
wand fiihrt und die Skalierbarkeit sehr beschrinkt. Eine Eingrenzung der zu betrachtenden
Knoten wird moglich, wenn (dhnlich der GLA) die Synchronisationszustindigkeiten fiir
Datenbankobjekte unter den Knoten aufgeteilt werden. Damit sind in die Validierung ei-
ner Transaktion 7 nur noch die Knoten zu involvieren, aus deren Zustindigkeitsbereich
Objekte von T referenziert wurden. Ein solches Verfahren wurde in [23] vorgeschlagen.
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Ein genereller Nachteil der optimistischen Verfahren liegt darin, dass sich die Kohi-
renzkontrolle weniger gut mit der Synchronisation kombinieren ldsst. Denn nur durch die
systemweite Bereitstellung der neuesten Objektversionen in der Lesephase von Transak-
tionen kann deren spéteres Scheitern in der Validierung verhindert werden. Die Kohi-
renzkontrolle fordert somit ein erhebliches Mal} zusitzlicher Kommunikationsvorginge,
wodurch die Relevanz optimistischer Verfahren fiir SD erheblich sinkt. Wir werden diese
Verfahren daher nicht weiter vertiefen.

Auch Verfahren der Mehrversionensynchronisation lassen sich auf SD-Umgebungen
tibertragen. Zur systemweit eindeutigen Vergabe von Versionsnummern fiir geénderte
Objekte bestehen dhnliche Moglichkeiten wie fiir Verteilte DBS (Abschn. 12.5), insbeson-
dere die Nutzung eines zentralen Timestamp-Dienstes oder verteilte Losungen auf Basis
synchronisierter Uhren. Fiir SD ist es zur Kohérenzknontrolle ohnehin sinnvoll, Versi-
onsnummern fiir DB-Seiten zu fiihren (Abschn. 14.3.3), sodass ein Mehrversionenansatz
mit der Kohdrenzkontrolle abgestimmt werden sollte. Ein solcher Ansatz wurde in Oracle
RAC realisiert.

Wir beschreiben zunéchst kurz den Einsatz von Sperrverfahren auf einem oder meh-
reren dedizierten GLM-Rechnern. Danach diskutieren wir den Einsatz sogenannter Au-
torisierungen zur lokalen Sperrvergabe. Die damit erreichbare Reduzierung des Kom-
munikationsaufwandes ist prinzipiell fiir alle Sperrverfahren nutzbar. Danach behandeln
wir verteilte Sperrverfahren mit fester und dynamischer GLA-Zuordnung. Bei der Be-
schreibung der Sperrverfahren unterstellen wir strikte Zwei-Phasen-Sperrprotokolle mit
langen Lese- und Schreibsperren. Auf die Behandlung von globalen Deadlocks wird nicht
eingegangen, da hierfiir die gleichen Techniken wie fiir Verteilte DBS anwendbar sind
(Abschn. 12.6).

14.2.2 Globale Sperrverwaltung auf dedizierten Rechnern

In dedizierten Sperrprotokollen erfolgt die globale Sperrverarbeitung auf einem bzw. meh-
reren ausgezeichneten Rechnern durch dort ausgefiihrte GLM-Prozesse. Im Falle eines
zentralen Sperrverfahrens besitzt ein Rechner die globale Sperrverantwortung fiir die ge-
samte Datenbank, sodass nur ein GLM existiert. Der GLM verwaltet eine globale Sperrta-
belle, mit der Sperranforderungen und -freigaben aller Rechner bearbeitet werden. Dane-
ben existiert in jedem Verarbeitungsrechner ein Lokaler Lock-Manager (LLM), der simt-
liche Sperren der bei ihm laufenden Transaktionen innerhalb einer lokalen Sperrtabelle
verwaltet.

Sperranforderungen und -freigaben von Transaktionen werden zunichst an den LLM
gestellt, der dann mit dem GLM zusammenarbeitet. Im einfachsten Fall sind sdamtliche
Sperroperationen an den GLM-Rechner zu schicken, was jedoch einen extrem hohen
Kommunikationsaufwand und starke Antwortzeiterh6hungen verursacht. Insbesondere
sind zwei Nachrichten pro Sperranforderung erforderlich; die Sperrfreigabe am Transakti-
onsende kann dagegen mit einer Nachricht erfolgen. Der Aufwand fiir Sperranforderungen
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kann durch eine Biindelung mehrerer Anforderungen von Transaktionen desselben LLM
reduziert werden.

Ein offenkundiges Problem bei einem zentralen Sperrverfahren ist, dass ein einziger
GLM-Rechner leicht zum Engpass wird und somit Durchsatz und Erweiterbarkeit des
Systems beeintrichtigt. Dieser Nachteil kann jedoch relativ leicht behoben werden, in-
dem die globale Sperrverantwortung auf mehrere dedizierte Rechner verteilt wird. Ein
einfacher Ansatz dazu ist die feste Aufteilung der GLA iiber eine Hash-Funktion, welche
zu jedem Objektbezeichner den zustindigen GLM-Rechner bestimmt. Neben der Eng-
passgefahr wird damit auch die Verfiigbarkeit verbessert, da ein GLM-Ausfall nur noch
einen Teil der Datenbank betrifft.

Die Verwendung mehrerer dedizierter Rechner 16st natiirlich nicht das Problem der
hohen Bearbeitungskosten von Sperranforderungen, wenn diese stets vom zustindigen
GLM-Rechner zu bearbeiten sind. Eine wirkungsvollere Optimierung ist daher die An-
zahl globaler Sperranforderungen zu senken, um sowohl die Antwortzeiten als auch den
Kommunikations-Overhead zu verbessern. Hierzu werden wir im nichsten Abschnitt die
Nutzung sogenannter Lese- und Schreibautorisierungen vorstellen. Im Falle einer na-
hen Kopplung kann alternativ eine effizientere Synchronisation durch die Verwaltung
der globalen Sperrtabelle in einem speziellen, iiber eigene Instruktionen ansprechbaren
Speicherbereich erreicht werden (Abschn. 14.5).

14.2.3 Nutzung von Lese- und Schreibautorisierungen

Um die Anzahl globaler Sperranforderungen zu reduzieren, ist es notwendig, dass mog-
lichst viele Sperranforderungen und -freigaben ausschlieBlich lokal — von den LLMs der
Verarbeitungsrechner — behandelt werden. Dies kann fiir nahezu alle SD-Sperrverfahren
(nicht nur dedizierten) erreicht werden, indem man die LLM autorisiert, Sperren zeitweise
lokal — ohne Abstimmung mit dem GLM-Rechner — zu verwalten. Dabei lassen sich zwei
Arten von Autorisierungen unterscheiden, die vom globalen Sperrverwalter den lokalen
Sperrverwaltern zugewiesen werden:

e FEine Schreibautorisierung ermoglicht es dem lokalen Sperrverwalter (LLM), sowohl
Schreib- als auch Lesesperren fiir das betreffende Objekt lokal zu vergeben. Eine sol-
che Autorisierung wird vom globalen Sperrverwalter erteilt, wenn zum Zeitpunkt einer
Sperranforderung kein weiterer Rechner eine Sperre auf dem betreffenden Objekt an-
gefordert hat. Eine Schreibautorisierung kann jeweils nur einem Rechner (LLM) zuer-
kannt werden. Eine Riickgabe der Schreibautorisierung ist erst erforderlich, wenn ein
anderer Rechner dasselbe Objekt referenzieren will.

e FEine Leseautorisierung ermoglicht es dem lokalen Sperrverwalter, Lesesperren fiir das
betreffende Objekt lokal zu vergeben. Eine solche Autorisierung wird vom globalen
Sperrverwalter erteilt, wenn zum Zeitpunkt einer Sperranforderung kein weiterer Rech-
ner eine Schreibsperre auf dem betreffenden Objekt angefordert hat. Im Gegensatz zur
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Abb. ?4.3 Einsatz VOIl. . R1 R2 R3
Schreib- und Leseautorisie-
rungen LLM1 LLM?2 LLM3
O2: RA O1: WA 0O2: RA
GLM
O1: WA in LLM2
0O2: RA in LLM1
und LLM2

Schreibautorisierung konnen mehrere Rechner eine Leseautorisierung fiir dasselbe Ob-
jekt halten. Eine Riickgabe der Leseautorisierung(en) ist erst erforderlich, sobald ein
Rechner einen Schreibzugriff auf das betreffende Objekt durchfiihren will.

Beispiel 14.1 Den Einsatz dieser Autorisierungen veranschaulicht Abb. 14.3. Dabei
besitzt der lokale Sperrverwalter LLM, von Rechner R, eine Schreibautorisierung fiir
Objekt Oy, in den Rechnern R; und Rj liegt je eine Leseautorisierung fiir Objekt O,
vor. Damit kénnen in R; sdmtliche Sperranforderungen und -freigaben beziiglich O,
ohne Kommunikationsverzogerungen behandelt werden, in R; und Rj3 sind sd@mtlich Le-
sesperren auf O, lokal gewéhrbar. Erfolgt jedoch eine Referenz auf O; zum Beispiel in
Rechner R, dann fiihrt die entsprechende Sperranforderung an den globalen Sperrver-
walter (GLM) zum Entzug der Schreibautorisierung an R;. In diesem Fall entstehen fiir
die Sperranforderung in R; zusitzliche Verzogerungen und Nachrichten (insgesamt vier
Nachrichten). Ebenso kann eine Schreibsperre auf O, erst gewéhrt werden, nachdem die
beiden Leseautorisierungen entzogen wurden. a

Zwischen den eingefiihrten Autorisierungen und reguldren Sperren bestehen wesentli-
che konzeptionelle Unterschiede. Sperren werden fiir einzelne Transaktionen angefordert
und freigegeben, wihrend die Autorisierungen den Rechnern bzw. LLMs zugewiesen und
entzogen werden. Autorisierungen werden daher auch iiber das Ende der Transaktion
hinaus gehalten, deren Sperranforderung zur Erteilung einer Autorisierung fiihrte. Damit
soll die lokale Synchronisierung spéterer Transaktionsausfiihrungen an dem betreffenden
Rechner ermoglicht werden.

Obwohl durch den Entzug von Schreib- bzw. Leseautorisierungen zusétzliche Nach-
richten eingefiihrt werden, zeigen Leistungsuntersuchungen, dass die Nachrichteneinspa-
rungen demgegeniiber i. Allg. deutlich iiberwiegen [29]. Dabei ist die Effektivitit der
Schreibautorisierungen jedoch davon abhiéngig, inwieweit sich in den Rechnern ein hohes
MaB an rechnerspezifischer Lokalitit einstellt bzw. durch eine affinitidtsbasierte Lastver-
teilung unterstiitzt werden kann. Fiir haufig referenzierte Objekte wird es eher unwahr-
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scheinlich, dass sie iiber ldngere Zeit nur an einem Rechner verarbeitet werden. Vielmehr
konnen fiir solche Objekte Schreibautorisierungen zu héufigen Entzugsverzogerungen
fiihren. Die Effektivitit von Leseautorisierungen ist dagegen weitgehend unabhingig von
rechnerspezifischer Lokalitdt, da diese gleichzeitig an verschiedenen Rechnern gehalten
werden konnen. Allerdings konnen sie nur fiir Objekte mit vorwiegend lesendem Zugriff
ihre Wirksamkeit entfalten. Da die Kosten eines Entzuges von Lese- und Schreibautorisie-
rungen sehr hoch sind, sollten diese freiwillig aufgegeben werden, wenn sie lingere Zeit
nicht mehr benétigt wurden.

Lese- und Schreibautorisierungen lassen sich auch wirksam im Rahmen der in der
Praxis meist verwendeten hierarchischen Sperrverfahren nutzen. Dabei werden Sperren
auf unterschiedlichen Granularitétsstufen vergeben, z. B. fiir Sétze, Seiten oder Satzty-
pen [9, 11]. Ein feines Granulat (z. B. Satzsperren) erlaubt eine geringe Anzahl von Kon-
flikten zwischen Transaktionen und damit eine hohe Parallelitit. Auf der anderen Seite
entsteht damit ein relativ hoher Verwaltungsaufwand, da sehr viele Objekte zu sperren
und eine grole Anzahl von Sperreintrigen zu verwalten sind. Grobe Sperrgranulate (z. B.
Satztypen) weisen die umgekehrten Eigenschaften auf. Fiir Shared Disk ist die Unterstiit-
zung eines hierarchischen Sperrprotokolls von besonderer Bedeutung. Denn die reduzierte
Sperranzahl bei Verwendung grober Sperrgranulate bedeutet auch eine entsprechende
Verbesserung in der Anzahl globaler Sperranforderungen. Weitere Kommunikationsein-
sparungen sind moglich durch Anwendung der Lese- und Schreibautorisierungen auf
mehreren Ebenen der Objekthierarchie. Hilt z. B. ein Rechner eine Schreibautorisierung
(Leseautorisierung) auf einem Satztyp, so gilt diese implizit fiir alle Seiten und Sétze
dieses Satztyps, sodass fiir sie eine lokale Synchronisation moglich wird. Da diese Au-
torisierungen fiir alle Transaktionen eines Rechners gelten, ergeben sich weitergehende
Einsparungen als mit hierarchischen Sperren. Denn bei diesen kommt die Verwendung
grober Sperrgranulate nur jeweils einer Transaktion zugute.

14.2.4 Verteilte Sperrverfahren mit fester GLA-Zuordnung

Die restlichen Sperrverfahren, die noch zu behandeln sind, verwenden keine dedizierten
Rechner zur globalen Synchronisation, sondern fiihren diese auf allen Verarbeitungsrech-
nern durch. Ein grofer Vorteil liegt darin, dass eine lokale Bearbeitung von Sperranfor-
derungen und -freigaben fiir diejenigen Objekte moglich wird, fiir die der Verarbeitungs-
rechner der Transaktion die globale Sperrverantwortung besitzt. Dies wird sowohl von
einer festen als auch der dynamischen Zuordnung der GLA unterstiitzt.

Ein einfacher Ansatz zur GLA-Allokation ist wieder die Nutzung einer Hash-Funktion,
die jeden Objektbezeichner auf einen der N Rechner (GLM) abbildet. Damit sind jedoch
nur relativ geringe Kommunikationseinsparungen mdoglich, da im Durchschnitt nur ei-
ne von N Sperranforderungen lokal behandelt werden kann. Der Anteil lokaler Sperren
lasst sich jedoch deutlich erhéhen, wenn GLA-Aufteilung und Lastverteilung aufeinander
abgestimmt werden. Dies erfordert eine logische GLA-Zuordnung, bei der jeder Rech-
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Abb. 14.4 Sperrszenario fiir R2 (GLA fir B)
eine feste (logische) GLA-
Zuordnung T2
GLT
B1: RA(R2,R3)
Sperranforde- Sperranforde-
rung fir A rung fir C
R1 (GLA fir A) R3 (GLA fir C)
T1 T3
GLT GLT
Al: X(T1)

ner die globale Sperrverantwortung fiir eine logische DB-Partition, z. B. bestehend aus
Satztypen oder horizontalen Fragmenten (Abschn. 5.1.1), erhilt.! Die GLA-Verteilung ist
bei der festen Zuordnung vorab bestimmt und allen Rechnern bekannt. Zur Reduzierung
von Kommunikationsaufwand sollte eine auf die GLA-Zuordnung abgestimmte affini-
tatsbasierte Lastverteilung erfolgen, sodass Transaktionen vorzugsweise an den Rechnern
bearbeitet werden, an denen die meisten ihrer Sperren lokal bearbeitet werden konnen.
Die damit unterstiitzte und auf die GLA-Verteilung ausgerichtete rechnerspezifische Lo-
kalitdt bewirkt direkte Kommunikationseinsparungen und im Idealfall eine weitgehend
lokale Transaktionsverarbeitung.

Beispiel 14.2 Abbildung 14.4 verdeutlicht die Nutzung einer logischen GLA-Zuordnung
fiir drei Knoten, wobei jeder Rechner (bzw. dessen GLM) einen Teil der globalen Sperrta-
belle bzgl. der ihm zugeordneten Objekte verwaltet. So konnen in Rechner R, sdmtliche
Sperren auf der lokalen Partition B ohne Kommunikation behandelt werden. Anforderun-
gen fiir Objekte der Partitionen A und C dagegen sind an die zustidndigen Rechner R
bzw. R; zu stellen. Idealerweise werden Transaktionen an dem Knoten bearbeitet, in
dessen Partition die meisten der bendtigten Objekte liegen. O

GLA-basierte Sperrverfahren konnen mit Schreib- und Leseautorisierungen erweitert
werden, dhnlich wie in Abschn. 14.2.3 vorgestellt. Damit wird auch an Verarbeitungs-
rechnern, die nicht die GLA fiir ein Objekt besitzen, eine lokale Synchronisierung mog-
lich, sofern eine ausreichende Autorisierung vorliegt. Allerdings wird, insbesondere durch
Schreibautorisierungen, der Nutzen einer lokalen GLA abgeschwécht, weil dann auch im

'Der Ansatz mit einer festen logischen GLA-Zuordnung wurde in [22] unter der Bezeichnung
Primary-Copy-Sperrverfahren vorgeschlagen.
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GLA-Rechner bei einer extern vergebenen Autorisierung keine lokale Synchronisation er-
folgen konnte. Schreibautorisierungen und die Nutzung einer lokalen GLA bauen beide
auf einer rechnerspezifischen Lokalitit (in je einem Rechner) auf und sollten daher nicht
zusammen verwendet werden. Die GLA-Zuordnung ist im Gegensatz zu Schreibautorisie-
rungen stabil und nicht davon abhiingig, dass ein Objekt in nur einem Rechner referenziert
wird. Zudem entfallen Nachrichten und Verzogerungen wie beim Entzug von Schreibau-
torisierungen, da die GLA-Zuordnung nicht entzogen wird. Leseautorisierungen fiir ein
Objekt sind dagegen gleichzeitig an mehreren Knoten moglich, erfordern keine rechner-
spezifische Lokalitdt und konnen somit Abhéngigkeiten zur giinstigen Partitionierbarkeit
der Transaktionslast und der Datenbank reduzieren. Leseautorisierungen empfehlen sich
daher (fiir vorwiegend gelesene Objekte) auch in Kombination mit GLA-Verfahren [29].

Beispiel 14.3 Im Beispiel von Abb. 14.4 liegt fiir Objekt B; aus der von Rechner R,
kontrollierten Partition B eine Leseautorisierung fiir Rechner R, und R; vor. Damit
konnen die in diesen Rechnern laufenden Transaktionen 75 und 75 Lesesperren auf B
lokal erwerben und freigeben (die Transaktionssperren werden in nichtgezeigten lokalen
Sperrtabellen verwaltet). Fiir Objekt A1 konnen Transaktionen wie 77 in Knoten R; auf-
grund der lokalen GLA Lese- und Schreibsperren lokal vergeben und freigegeben werden.
Die Vergabe einer Schreibautorisierung fiir 4;, z. B. an Knoten R;, wiirde dagegen die
Zugriffe in R; verlangsamen und der angestrebten GLA-bezogenen Unterstiitzung von
Lokalitit entgegen wirken. |

Die Festlegung einer logischen GLA-Zuordnung dhnelt der Bestimmung einer DB-
Allokation in Verteilten DBS bzw. Shared-Nothing-Systemen und kann hierfiir auf dhnli-
chen Verfahren aufbauen, z. B. iiber Bereichsfragmentierungen. Es ist jedoch zu beachten,
dass die GLA-Zuordnung nur fiir Synchronisationszwecke verwendet wird, dass jedoch
weiterhin jeder Rechner auf die gesamte DB zugreifen kann. Dies erleichtert zum einen
die Anpassung der Partitionierung, z. B. bei geédnderter Rechneranzahl oder stark wech-
selndem Lastprofil, da hiermit keine physische Umverteilung der Daten einhergeht. Zu-
dem bleibt das hohe Lastbalancierungspotenzial der Shared-Disk-Architektur bestehen,
da weiterhin jeder Knoten alle DB-Operationen ausfiihren kann.

Oracle RAC unterstiitzt ein Sperrverfahren mit fester GLA-Zuordnung, die nach ei-
nem Rechnerausfall und bei Hinzunahme eines Rechners automatisch angepasst werden
kann. Die GLA-Zuordnung wird repliziert an jedem Knoten vorgehalten, im Rahmen ei-
nes Global Resource Directory. Die initiale GLA-Zuordnung erfolgt dabei iiber eine Hash-
Verteilung. Jedoch wird auch eine dynamische Anpassung der GLA durch ein sogenann-
tes Dynamic Resource Mastering unterstiitzt. Hierzu kann durch den Administrator ein
Beobachtungsintervall (z. B. von 10 min) gestartet werden, in dem pro Objekt protokol-
liert wird, in welchem Rechner es am hiufigsten referenziert wird. Ubersteigt der Anteil
von Referenzen an einem anderen Rechner signifikant den Anteil an dem aktuellen GLA-
Rechner (,,Resource Master) erfolgt eine Migration der GLA zu dem Rechner mit den
meisten Zugriffen.
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14.2.5 Verteilte Sperrverfahren mit dynamischer GLA-Zuordnung

Die Festlegung einer geeigneten GLA-Verteilung entféllt bei Ansétzen mit dynamischer
GLA-Zuordnung. Hierbei wird keine vordefinierte GLA-Zuordnung angewendet, sondern
derjenige Rechner, der ein Objekt erstmalig referenziert, erhilt automatisch die globale
Sperrverantwortung. Da jeder Rechner weil, fiir welche Objekte er die GLA hilt, kénnen
fiir diese Objekte alle Sperranforderungen und -freigaben lokal bearbeitet werden. Fiir die
sonstigen Objekte muss jedoch erst herausgefunden werden, ob und an welchem Rechner
bereits ein zustindiger GLM vorliegt. Diese GLM-Lokalisierung erforderti. Allg. zusitzli-
che Nachrichten gegeniiber einem Ansatz mit fester GLA-Zuordnung, die allen Rechnern
bekannt ist.

Nachdem ein Rechner die GLA fiir ein Objekt erhalten hat, behilt er die GLM-
Funktion i. Allg. mindestens so lange, bis die von ihm vergebenen Sperren wieder
freigegeben sind. Dies garantiert, dass die Sperrfreigabe vom gleichen Rechner vor-
genommen wird wie die Sperrvergabe, sodass eine erneute GLM-Lokalisierung entfillt.
Nach Freigabe der letzten Transaktionssperre kann die GLA fiir das Objekt auch auf-
gegeben werden, sodass bei spiterer Referenz ein neuer GLM-Rechner bestimmt wird.
Alternativ dazu kann die GLA beibehalten werden, um nachfolgende Referenzen am glei-
chen Rechner ohne Verzdgerungen bearbeiten zu konnen. Sollte der spétere Zugriff auf
das Objekt von einem anderen Rechner aus erfolgen, kann eine GLA-Migration an diesen
Rechner vorgesehen werden, um dort eine lokale Verarbeitung zu ermoglichen. Generell
wird es durch die Dynamik der GLA-Zuordnungen fiir die Lastverteilung schwieriger als
bei fester GLA-Zuordnung, ein hohes Maf an lokaler Sperrverarbeitung zu unterstiitzen.

Zur GLM-Lokalisierung kann — dhnlich wie bei fester GLA-Zuordnung — die Vertei-
lungsinformation repliziert an jedem Knoten gefiihrt werden. Damit muss jedoch jede
Anderung in der GLA-Zuordnung im ganzen System propagiert werden, was einen er-
heblichen Aufwand verursachen kann. Giinstiger erscheint daher, die GLA-Zuordnung in
einem nichtreplizierten Directory zu verwalten. Das Directory kann dabei zentral an ei-
nem Knoten oder partitioniert an mehreren Rechnern vorliegen. Im letzteren Fall kann
etwa wieder liber eine Hash-Funktion festgelegt werden, welcher Rechner fiir ein Objekt
die GLA-Zuordnung fiihrt. Diese Indirektion fiihrt jedoch zu bis zu vier Nachrichten fiir
eine Sperranforderung. Denn zunéchst ist der zustindige Directory-Knoten zu konsultie-
ren, um den GLM-Rechner zu ermitteln (zwei Nachrichten), bevor die eigentliche Sperre
angefordert werden kann.> Die Anpassung der Directory-Information bei Aufgabe oder
Migration der GLA erfordert i. Allg. ebenfalls zusétzliche Nachrichten.

Die Kosten der GLM-Lokalisierung sind jedoch auch stark davon abhéngig, fiir welche
Objektgranularititen die GLA-Zuordnung erfolgt. Insbesondere kann im Rahmen eines
hierarchischen Sperrprotokolls die GLA-Vergabe auf grobe Granulate wie Satztypen be-
schrinkt werden. Damit konnen in dem Rechner, der die GLA fiir einen Satztyp (Relation)

2 Einsparungen ergeben sich, wenn Transaktionsrechner, Directory-Knoten und GLM-Rechner nicht
verschieden sind.
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Abb. 14.5 Sperrszenario mit a R1 . R2 R3
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bekommen hat, simtliche zugehorigen Seiten und Sitze lokal synchronisiert werden. An
anderen Rechnern wird eine GLM-Lokalisierung zudem nur fiir Satztypen erforderlich;
fiir die untergeordneten Objekte ist damit der zustindige GLM-Rechner bereits ermittelt.
Allerdings kann die Verwendung grober GLA-Granulate leicht zu einer ungleichmifigen
Unterstiitzung der lokalen Sperrvergabe sowie ungleicher Verteilung des Sperraufwandes
an den einzelnen Rechnern fiihren.

Beispiel 14.4 Im Szenario von Abb. 14.5 wird Relation A zunidchst in R; erstmalig
referenziert. Dazu wird der fiir A zustdndige Directory-Rechner R, konsultiert, wobei
festgestellt wird, dass fiir A noch kein GLM vorliegt. Deshalb tibertriagt R, die GLA
fir A an R; und erweitert seine Directory-Information entsprechend. In R; kdnnen
die Sperren fiir A fortan lokal bearbeitet werden. Im weiteren Verlauf der Transakti-
onsverarbeitung soll Relation A in Rechner Rj3 referenziert werden (Schritt b). Fiir die
zugehorige Sperranforderung werden vier Nachrichten erforderlich, ndmlich zwei zur
GLM-Lokalisierung und zwei zum Sperrerwerb selbst. Wenn keine Sperren fiir A mehr
vergeben bzw. angefordert sind, kann R1 die GLA aufgeben, wozu die Directory-Infor-
mation in R, zuriickzusetzen ist. Bei einer Migration der GLA fiir 4, z. B. nach Rj, ist
die Directory-Information in R, ebenso anzupassen. a

Ein solcher Ansatz mit dynamischer GLA-Zuordnung wurde fiir die Synchronisation
in VaxCluster-Systemen entwickelt, und zwar durch den sogenannten Distributed Lock
Manager (DLM) des VMS-Betriebssystems, der auch von Shared-Disk-DBS genutzt wur-
de [35, 13]. Die GLM-Lokalisierung erfolgt dabei iiber ein hash-partitioniertes Directory.

14.3 Koharenzkontrolle

Jede DBMS-Instanz eines Shared-Disk-Systems fiihrt einen DB-Puffer im lokalen Haupt-
speicher, um die Anzahl von Externspeicherzugriffen gering zu halten. Da jeder Rechner
auf die gesamte DB zugreifen kann, ist es moglich, dass Kopien derselben DB-Seiten
gleichzeitig in mehreren Knoten gepuffert werden. Dies fiihrt jedoch zu einem Invalidie-
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Abb.14.6 Sciteninvalidierun- |
gen in Shared-Disk-Systemen R1 R2 R3

N

S

rungsproblem, da bei einer Seitenidnderung im DB-Puffer eines Rechners Kopien der Seite
in anderen Knoten einen veralteten Zustand aufweisen (Pufferinvalidierung). Im Beispiel
von Abb. 14.6 verursacht die Anderung einer Seite B in Rechner R; eine Pufferinvalidie-
rung in R;. Die urspriingliche Seitenversion auf Externspeicher ist ebenso veraltet. Die
Behandlung solcher invalidierten Seiten ist die Aufgabe der Kohédrenzkontrolle, wobei si-
cherzustellen ist, dass jeder Transaktion die aktuellen DB-Objekte zur Verfiigung gestellt
werden. Dies ist mit moglichst wenig Kommunikationsaufwand und geringer Antwort-
zeiterhohung zu erledigen.

Ahnliche Kohirenzprobleme bestehen bei Multiprozessoren auf Ebene der Hardware-
Caches [37] sowie in anderen verteilten Systemen, insbesondere in Workstation/Server-
Systemen und verteilten Cache- und DSM-(Distributed-Shared-Memory-)Systemen [32].
In Shared-Nothing-Systemen stellt sich die Kohdrenzproblematik nicht, da jeder Knoten
i. Allg. nur Seiten der lokalen DB-Partition puffert, sodass es zu keiner replizierten Puf-
ferung von Seiten kommt. Ahnlichkeiten bestehen jedoch zu replizierten Datenbanken
(Kap. 13), wo auch an mehreren Knoten replizierte DB-Objekte zu warten sind. Diese Re-
plikation ist jedoch statisch und vorgeplant sowie auf Ebene der Externspeicher, wihrend
fiir Shared Disk eine dynamische Replikation auf Hauptspeicherebene vorliegt.

Die replizierte Speicherung von DB-Seiten in mehreren Puffern unterstiitzt das Lastba-
lancierungspotenzial von SD, da somit dieselben Objekte in verschiedenen Knoten paral-
lel bearbeitet werden konnen. Andererseits ergibt sich damit systemweit betrachtet i. d. R.
eine Verringerung der Trefferraten gegeniiber zentralisierten DBS bzw. Shared-Nothing-
Systemen. Denn dort wird eine Seite nur einmal gepuffert, sodass bei gleicher Gesamt-
hauptspeichergrofie insgesamt mehr unterschiedliche Seiten gepuffert werden konnen.
Pufferinvalidierungen fiihren zu einer weiteren Verschlechterung des E/A-Verhaltens, da
veraltete Kopien nicht wiederverwendet werden konnen. Die Anzahl von Pufferinvalidie-
rungen steigt sowohl mit der Anderungsrate, der PuffergroBe sowie der Rechneranzahl (da
N —1 von N Rechnern Invalidierungen verursachen kénnen). Letztere Abhédngigkeit kann
fiir inderungsintensive Lasten zu einer beeintrichtigten Skalierbarkeit von SD-Systemen
fiihren. Diese Gefahr besteht insbesondere, wenn durch die Lastverteilung keine Lokali-
tat im Zugriffsverhalten unterstiitzt wird, sodass einzelne DB-Bereiche gleichermalien in
allen Rechnern referenziert werden.

Aufgabe der Kohdrenzkontrolle in Shared-Disk-Systemen ist somit die mit der dynami-
schen Hauptspeicherreplikation von DB-Seiten einhergehenden Inferenzen zu behandeln.
Hierzu sind im wesentlichen zwei Teilaufgaben zu erfiillen:
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e Erkennen bzw. Vermeiden von Pufferinvalidierungen: Da auf veraltete (invalidierte)
Objekte im DB-Puffer eines Rechners nicht zugegriffen werden darf, miissen diese
Pufferinvalidierungen entweder erkannt bzw. von vornherein vermieden werden.

e Propagieren von DB-Anderungen: Anderungen werden zunichst im Hauptspeicher
eines Rechners vorgenommen, miissen jedoch den Transaktionen aller Rechner zu-
ginglich gemacht werden. Dies erfordert die Propagierung von Anderungen zwischen
den Rechnern. Der Austausch gednderter Seiten kann iiber die gemeinsamen Extern-
speicher/Platten erfolgen oder direkt iiber das Kommunikationsnetz. Ebenso miissen
die Anderungen natiirlich auch in die auf Externspeicher vorliegende physische Da-
tenbank eingebracht werden, entweder bereits am Ende einer Anderungstransaktion
(Force-Strategie) oder verzogert (Noforce).

Fiir beide Teilprobleme bestehen mehrere Losungsalternativen, die in den beiden nachfol-
genden Abschnitten zunichst tiberblicksartig vorgestellt werden. Danach stellen wir die
wichtigsten Ansdtze zur Erkennung bzw. Vermeidung von Pufferinvalidierungen niher
vor, wobei wir jeweils die Kombination mit Sperrverfahren sowie die Propagierung von
Anderungen diskutieren.

14.3.1 Behandlung von Pufferinvalidierungen

Zur Erkennung/Vermeidung von Pufferinvalidierungen bestehen im Wesentlichen die in
Abb. 14.7 gezeigten Alternativen. Erkennungsansitze sind dadurch charakterisiert, dass
bei ihnen — im Gegensatz zu Vermeidungsstrategien — Pufferinvalidierungen moglich sind,
diese jedoch entdeckt und aus dem Puffer entfernt werden. Von besonderem Interesse da-
bei sind On-Request-Invalidierungs-Ansitze (Abschn. 14.3.3), die eng mit Sperrverfahren

Kohérenz-
kontrolle
Erkennung Vermeidung
von Puffer- von Puffer-
invalidierung invalidierung
Broadcast/
Multicast- On-l?e_quesi- Buffer Purge Haltesperren
S Invalidierung
Invalidierung

Abb. 14.7 Alternativen zur Erkennung/Vermeidung von Pufferinvalidierungen
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integriert sind. Dabei wird bei der Anforderung einer globalen Sperre — ohne Mehrauf-
wand an Kommunikation — entschieden, ob eine gepufferte Objektkopie noch giiltig ist
oder nicht.

Bei der Broadcast-Invalidierung dagegen wird am Ende jeder Anderungstransaktion
eine Broadcast-Nachricht an alle anderen Rechner verschickt, in der mitgeteilt wird, wel-
che Seiten von der Transaktion gedndert wurden. Daraufhin iiberpriift jeder Rechner, ob
in seinem Puffer Kopien der gednderten Seiten vorliegen und entfernt diese gegebenen-
falls, da sie nun veraltet sind. Damit werden invalidierte Seiten friihzeitig aus dem Puffer
eliminiert und der Zugriff auf sie verhindert. Von Nachteil ist jedoch der sehr hohe Kom-
munikationsaufwand, der quadratisch mit der Rechnerzahl N zunimmt. Denn zum einen
wichst der Kommunikationsbedarf pro Transaktion proportional mit N, zum anderen
steigt die Transaktionsrate linear mit N. Zudem ergeben sich erhebliche Verzégerungen
von Anderungstransaktionen, da sie ihre Schreibsperren erst freigeben konnen, nachdem
alle Rechner das Eintreffen und die Bearbeitung der Broadcast-Nachricht quittiert haben.
Denn eine frithere Sperrfreigabe wiirde es ermoglichen, dass die Sperre an einem ande-
ren Rechner erworben und eine veraltete Seitenkopie im Puffer referenziert wird. Auch
dadurch wird die Skalierbarkeit und Relevanz des Ansatzes stark limitiert.

Eine Broadcast-Invalidierung wurde in dem urspriinglich auf zwei Knoten beschrink-
ten IMS Data Sharing eingesetzt, in Verbindung mit einer Force-Strategie zum Aus-
schreiben gednderter Seiten [38]. Im Rahmen der nah gekoppelten IBM-Systeme Parallel
Sysplex (fiir IMS und DB2) und DB2 PureScale wird eine hardwareseitig beschleunigte
Multicast-Variante in Kombination mit Force eingesetzt (siehe Abschn. 14.5.3). Dabei
erfolgt fiir eine geinderte Seite gezielt die Benachrichtigung nur derjenigen Knoten, in
denen Kopien der Seite vorliegen.

Ein einfacher Ansatz zur Vermeidung von Pufferinvalidierungen ist Buffer Purge. Da-
bei werden bereits am Ende einer Transaktion die von ihr referenzierten DB-Seiten aus
dem Puffer eines Rechners entfernt, um ihre Invalidierung durch Transaktionen ande-
rer Rechner zu vermeiden. Ein solcher Ansatz fiihrt jedoch zu einem sehr schlechten
E/A-Verhalten, da im Puffer nur noch Lokalitit innerhalb von Transaktionen zur Ein-
sparung von Externspeicherzugriffen nutzbar ist. Ferner miissen wie bei einer Force-Aus-
schreibstrategie simtliche Anderungen am Transaktionsende in die physische Datenbank
durchgeschrieben werden. Der Buffer-Purge-Ansatz fiihrt aufgrund dieser Beschrankun-
gen meist zu einem inakzeptablen Leistungsverhalten und soll hier nicht weiter betrachtet
werden. Eine effektivere Methode zur Vermeidung von Pufferinvalidierungen ist der Ein-
satz von Haltesperren. Dabei bleiben Seiten iiber das Transaktionsende hinaus gepuffert,
jedoch werden sie durch spezielle Haltesperren (retention locks) vor ihrer Invalidierung
geschiitzt.

Von den in Abb. 14.7 gezeigten Verfahren sind somit bei loser Kopplung die Ansitze
der On-Request-Invalidierung und der Haltesperren am aussichtsreichsten, zumal sie sich
beide gut mit Sperrverfahren vereinen lassen. Wir werden deren Realisierung daher in
Abschn. 14.3.3 und Abschn. 14.3.4 vertiefen.
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14.3.2 Update-Propagierung

Fiir das zweite Teilproblem der Kohirenzkontrolle, der Propagierung von Anderungen
zwischen Rechnern, bestehen ebenfalls mehrere Alternativen, die in Abb. 14.8 klassifi-
ziert sind. Dabei gibt es zunéchst eine wesentliche Abhéngigkeit zur eingesetzten Aus-
schreibstrategie des DBMS fiir geédnderte Seiten im DB-Puffer, ndmlich ob ein Force-
oder Noforce-Ansatz [12] Verwendung findet. Auf der zweiten Stufe unterscheiden wir
— fiir Noforce — wie die Verantwortlichkeit zur Update-Propagierung (iiber das Konzept
der Page-Owner) aufgeteilt ist. Schliesslich unterscheiden wir noch, ob geédnderte Seiten
iiber die gemeinsamen Externspeicher oder direkt iiber das Verbindungsnetzwerk zwi-
schen Rechnern ausgetauscht werden. Bei naher Kopplung konnen geidnderte Seiten auch
tiber gemeinsame Halbleiterspeicher ausgetauscht werden (Abschn. 14.5). Die Alternati-
ven werden nachfolgend néher erldutert.

Force vs. Noforce

Die Force-Strategie verlangt, dass alle von einer Transaktion gednderten Seiten spites-
tens am Transaktionsende in die physische Datenbank auf Externspeicher ausgeschrie-
ben werden. Dieser Ansatz bedingt fiir Magnetplatten als Externspeicher i. Allg. ein sehr
ungiinstiges Leistungsverhalten, da die Schreibvorgéinge zu signifikanten Antwortzeit-
verschlechterungen sowie hohem E/A-Overhead fiihren konnen. Auf der anderen Seite
vereinfacht sich die Behandlung von Rechnerfehlern, da die Anderungen aller erfolgrei-
chen Transaktionen bereits auf dem Externspeicher vorliegen, sodass eine Redo-Recovery
entfillt. Fiir SD ergibt sich ferner eine erhebliche Vereinfachung der Kohirenzkontrolle.

Ausschreib-  Page-Owner-

strategie Zuordnung Seitenaustausch
entfallt Externspeicher/
Force | (Extern- | gemeinsamer
speicher) Halbleiterspeicher
Update-
Propagierung feste |, :
fir Shared-Disk Verteilung direkt
Noforce
\ direkt
dynamische /
Verteil
B \J Externspeicher/
gemeinsamer
Halbleiterspeicher

Abb.14.8 Alternativen zur Propagierung von Anderungen
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Denn das Durchschreiben der Anderung garantiert, dass die letztgiiltige Version geiinder-
ter Seiten in der physischen Datenbank auf Externspeicher vorliegt! Da jeder Rechner
direkten Zugriff auf die physische Datenbank hat, ist bei Force das Problem der Update-
Propagierung somit bereits durch die Ausschreibstrategie gelost. Der Austausch gednder-
ter Seiten zwischen Rechnern erfolgt also stets iiber die gemeinsamen Externspeicher.

Aus Performancegriinden erscheint dieser Ansatz jedoch allenfalls bei Verwendung
schneller Externspeicher wie SSDs akzeptabel. Bei naher Kopplung kann ein Force-
Ansatz zusitzlich an Attraktivitit gewinnen, wenn gednderte Seiten in nichtfliichtige
Halbleiterspeicher geschrieben werden, iiber die auch Anderungen schnell zwischen
Knoten ausgetauscht werden. Diese Vorgehensweise wird fiir die IBM-Systeme Parallel
Sysplex und DB2 PureScale verfolgt (sieche Abschn. 14.5.3).

Die Noforce-Alternative erlaubt bei loser Kopplung ein signifikant besseres Leistungs-
verhalten als Force, da geédnderte Seiten erst verzogert und asynchron ausgeschrieben
werden, sodass die Ausschreibverzogerungen am Transaktionsende wegfallen. Die
E/A-Héufigkeit wird reduziert, da auch fiir Schreibvorgédnge Lokalitdt im Puffer genutzt
werden kann, um mehrere Anderungen verschiedener Transaktionen zu akkumulieren.
Dafiir ist jetzt fiir SD eine aufwendigere Crash-Recovery (Abschn. 14.4) sowie kom-
plexere Kohdrenzkontrolle zu unterstiitzen. Da die physische DB i. Allg. nicht auf dem
aktuellen Stand ist, muss ermittelt werden, an welchen Rechnern die aktuellen Versionen
gednderter Seiten vorliegen. Daneben ist eine explizite Update-Propagierung zwischen
Rechnern erforderlich.

Page-Owner-Zuordnung
Zur Update-Propagierung zwischen Rechnern bei Noforce wird iiblicherweise das Kon-
zept des Page-Owners eingesetzt. Dabei fungiert fiir jede (gegeniiber der physischen Da-
tenbank) gednderte Seite genau einer der Rechner als Page-Owner, der im Wesentlichen
zwei Aufgaben wahrnimmt. Zum einen versorgt er andere Rechner auf Anforderung mit
der aktuellen Version der Seite. Zum anderen ist er fiir das Ausschreiben der geinder-
ten Seite auf den Externspeicher verantwortlich. Beide Aufgaben entfallen offenbar, wenn
sich die aktuelle Version der Seite in der physischen DB befindet, sodass in diesem Fall
kein Page-Owner erforderlich ist (bzw. der Externspeicher konnte als Page-Owner be-
trachtet werden).

Gemial Abb. 14.8 unterscheiden wir zwei Varianten fiir die Zuordnung der Page-
Owner-Funktion zu den Rechnern, die den Varianten zur Verteilung der Sperrverantwort-
lichkeiten/GLA (Abschn. 14.2.1) dhneln:

o Verteilte, feste Page-Owner-Zuordnung: Mehrere bzw. alle Rechner kénnen als Page-
Owner auftreten, wobei vorab festgelegt ist, fiir welche logische DB-Partition ein Rech-
ner die Page-Owner-Funktion hat. Diese Zuordnung ist allen Rechnern bekannt, sodass
der fiir eine Seite zustindige Page-Owner ohne Kommunikation ermittelt werden kann.

o Verteilte, dynamische Page-Owner-Zuordnung: Der Rechner, an dem eine Seite zuletzt
gedndert wurde, wird zum Page-Owner. Der Vorteil gegeniiber der festen Zuordnung
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liegt darin, dass geinderte Seite nicht erst zum zustiindigen Page-Owner transferiert
werden miissen. Dafiir ist jedoch der Page-Owner fiir eine bestimmte Seite i. Allg. zu-
néchst zu lokalisieren, um die aktuellste Version der Seite bei ihm anfordern zu konnen.

Von diesen Alternativen ist die dynamische Page-Owner-Zuordnung am universellsten
einsetzbar; ihre Realisierung wird in den nachfolgenden Kapiteln noch genauer betrachtet.
Die feste Page-Owner-Verteilung lisst sich effektiv mit einer festen GLA-Verteilung zur
Synchronisation kombinieren (sieche Abschn. 14.3.3).

Prinzipiell konnte auch einem zentralen Knoten die (fest zugeteilte) Page-Owner-
Funktion fiir die gesamte Datenbank zugeteilt werden (analog zu einem zentralen
Sperransatz). Ein solcher Ansatz wiirde jedoch einen offensichtlichen Engpass einfiihren
und bleibt daher unberiicksichtigt.

Alternativen fiir Seitentransfers

Das letzte Klassifikationsmerkmal in Abb. 14.8 ist ebenfalls nur fiir Noforce relevant und
betrifft den Austausch geédnderter Seiten zwischen Rechnern. Die beiden wesentlichen
Alternativen hierbei sind ein Austausch geédnderter Seiten iiber die gemeinsamen Ex-
ternspeicher sowie der direkte Austausch iiber das Kommunikationsnetz. Wie Abb. 14.9
verdeutlicht, ist dabei der Seitenaustausch iiber Plattenexternspeicher signifikant langsa-
mer als der direkte Transfer. Denn im ersteren Fall schreibt der Page-Owner nach Ein-
treffen einer Seitenanforderung (page request) zunichst die Seite aus und signalisiert
dann dem anfordernden Rechner, dass die Seite von Externspeicher gelesen werden kann.
Somit sind neben zwei Nachrichten zwei synchrone Plattenzugriffe erforderlich, sodass
Verzogerungen von ca. 25-30ms zu erwarten sind. Beim direkten Seitentransfer dage-
gen entfallen die Externspeicherzugriffe, da die Seite bereits in der Antwortnachricht auf
die Seitenanforderung zuriickgeliefert wird. Ein solcher Seitenaustausch diirfte innerhalb
von 1-5ms abgewickelt werden. Ein noch weitaus schnellerer Seitenaustausch in unter
100 Mikrosekunden wird durch optimierte Kommunikationsprotokolle wie Remote Direct
Memory Access (RDMA ) iiber Infiniband-Switches ermdéglicht, wobei ein direkter Zugriff
auf den Hauptspeicher eines anderen Rechners unter Umgehung des Betriebssystems ge-
nutzt wird.

Direkte Seitentransfers erlauben auch eine Verbesserung des E/A-Verhaltens, da es
schneller moglich ist, eine Seite im Hauptspeicher eines anderen Rechners anzufordern,
als eine Seite von Platte zu lesen. Diese Seitentransfers konnen dabei im Prinzip auch fiir
ungednderte Seiten genutzt werden, sofern bekannt ist, an welchen Rechnern sie vorliegen.
In Oracle RAC wurde der in fritheren SD-Implementierungen praktizierte Seitenaustausch
tiber Platte durch einen direkten Seitenaustausch im Rahmen der sogenannten Cache Fu-
sion ersetzt, wodurch eine wesentliche Performanceverbesserung erzielt wurde [17].

Allerdings kann der Seitenaustausch tiber Externspeicher erheblich beschleunigt wer-
den, wenn die gemeinsamen Platten mit einem nichtfliichtigen Platten-Cache ausgestattet
sind oder SSD-Speicher genutzt werden. Denn damit ergibt sich eine erhebliche Beschleu-
nigung der Externspeicherzugriffe mit einer Gesamtverzogerung im Bereich von ca. 5 ms.
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Noch kiirzere Transferzeiten sind mdglich bei naher Kopplung iiber einen schnellen, ge-
meinsamen Halbleiterspeicher (Abschn. 14.5).

Der Austausch gednderter Seiten iiber Externspeicher bringt zudem erhebliche Vortei-
le hinsichtlich der Crash-Recovery mit sich. Denn damit ist nach einem Rechnerausfall
gewihrleistet, dass eine Redo-Recovery auf die Anderungen des ausgefallenen Rechners
beschrinkt wird, welche in dessen lokaler Log-Datei protokolliert sind. Denn die Ande-
rungen anderer Rechner sind aufgrund des Seitenaustauschs iiber Externspeicher bereits
in der physischen DB enthalten. Bei direktem Seitenaustausch dagegen enthilt die physi-
sche Datenbank i. Allg. noch nicht die Anderungen anderer Rechner (Abb. 14.9b). Diese
miissen daher im Rahmen der Crash-Recovery ebenfalls wiederholt werden, was die An-
wendung einer globalen Log-Datei verlangt (Abschn. 14.4).

Neben Seitentransfers vom Page-Owner zu einem anfordernden Rechner kénnen auch
Seitentransfers zum Page-Owner notwendig werden. Dies ist bei fester Page-Owner-Zu-
ordnung notwendig, wenn die Anderung auBerhalb des Page-Owner-Rechners stattfand.
Fiir diese Transfers kommt nur die direkte Ubertragung in Betracht, da ansonsten kein
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Page-Owner mehr bendtigt wiirde. Damit ist ein Seitenaustausch iiber Externspeicher nur
bei dynamischer Page-Owner-Zuordnung sinnvoll (Abb. 14.8).

14.3.3 On-Request-Invalidierung

Eine effiziente Kohirenzkontrolle kann fiir Sperrverfahren erreicht werden, wenn die glo-
bale Sperrtabelle auch um Informationen zur Erkennung von Pufferinvalidierungen er-
weitert wird. Dies erlaubt es dem GLM, bei der Bearbeitung einer Sperranforderung
(,,on request), die vor jedem Objektzugriff erforderlich ist, dariiber zu entscheiden, ob
eine in dem Rechner gepufferte Kopie der Seite noch aktuell ist [22]. Damit konnen
veraltete Seiten — im Gegensatz zu einer Broadcast-Invalidierung — vollig ohne zusitz-
liche Kommunikationsvorginge und Antwortzeitverschlechterungen erkannt werden. Die
Information zur Erkennung von Pufferinvalidierungen ist bei Anderung einer Seite an-
zupassen. Auch dies kann ohne Zusatzkommunikation zusammen mit der Freigabe der
Schreibsperre vorgenommen werden. Von Nachteil gegeniiber der Broadcast-Invalidie-
rung ist, dass invalidierte Seiten erst bei erneutem Zugriffswunsch entdeckt und somit
spéter aus dem Puffer entfernt werden. Auch die Update-Propagierung fiir Noforce kann
gut mit Sperrverfahren kombiniert werden, indem Angaben zum Page-Owner in die globa-
le Sperrtabelle aufgenommen und zusammen mit der Sperrbearbeitung angepasst werden.

Ein einfacher Ansatz zur Erkennung invalidierter Seiten, der u.a. bereits fiir die
VaxCluster eingesetzt wurde [15], ist die Verwendung einer Versionsnummer bzw. eines
Anderungszihlers pro Seite. Wir werden diesen Ansatz im Folgenden in Kombination
mit einer Update-Progagierung fiir Noforce sowohl fiir eine dynamische als auch eine
feste Page-Owner-Zuordnung vorstellen. Wir unterstellen dabei jeweils einen direkten
Seitenaustausch zwischen Rechnern.

Dynamische Page-Owner-Zuordnung

Wir erweitern die globale Sperrinformation fiir geéinderte Seiten um den Zeitstempel der
letzten erfolgreichen Anderung und um den aktuellen Page-Owner. Damit wird sowohl die
Erkennung invalidierter Seiten als auch die Lokalisierung des Page-Owners ohne zusitz-
liche Nachrichten ermdglicht. Fiir jede Seite wird die bei jeder Anderung inkrementierte
Versionsnummer auch im Seitenkopf gefiihrt. Bei Freigabe der Schreibsperre fiir eine er-
folgreich durchgefiihrte Anderung wird der aktuelle Wert der Versionsnummer dem GLM
mitgeteilt und in der globalen Sperrtabelle gespeichert. Ebenso wird die Page-Owner-
Angabe mit der Freigabe einer Schreibsperre gesetzt. Bei der Anforderung einer Sperre ist
zunichst zu priifen, ob eine Kopie der Seite lokal gepuffert ist und — wenn ja — mit welcher
Versionsnummer. Der GLM kann dann bei der Sperrbearbeitung durch Zeitstempelver-
gleich feststellen, ob die Kopie invalidiert ist oder nicht. Zugleich kann er feststellen,
ob ein anderer Rechner als Page-Owner fiir die Seite vorliegt (und die Seitenversion auf
Externspeicher damit nicht aktuell ist), um die Seite dort direkt fiir die Transaktion anzu-
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fordern. Diese Anforderung erfolgt auch, wenn keine Version der Seite im anfordernden
Rechner gepuffert ist.

Beispiel 14.5 Im Beispiel von Abb. 14.10 ist die Seite B zunichst ungedndert im Haupt-
speicher der beiden Rechner R; und Rj3 gepuffert. Nachdem der GLM einer Transaktion
in Rj eine Schreibsperre gewihrt hat, liegt in der globalen Sperrtabelle der in Abb. 14.10a
gezeigte Sperreintrag fiir B vor. Es ist darin vermerkt, dass eine X-Sperre an Rechner R3
gewidhrt ist; die Felder fiir die Versionsnummer (VN) und den Page-Owner (PO) sind
unbelegt, da noch keine Anderung erfolgte. Nach erfolgreicher Anderung der Seite in
R; wird dort die Versionsnummer von 17 auf 18 erhoht und dieser Wert mit Freigabe
der X-Sperre dem GLM mitgeteilt. Dieser iibernimmt die Versionsnummer sowie Rj als
Page-Owner fiir B in die globale Sperrtabelle (Abb. 14.10b). Bei einer Sperranforderung
von R; (Abb. 14.10c) wird dem GLM mitgeteilt, dass die lokale Kopie von B die Versi-
onsnummer 17 aufweist. Der GLM erkennt damit die Pufferinvalidierung in R;. Da R;
als Page-Owner gefiihrt ist, stellt der GLM direkt die Seitenanforderung an ihn; zugleich
wird die Aufgabe der Page-Owner-Funktion verlangt, da in R, eine Anderung der Seite
beabsichtigt ist. Rechner Rj iibertrdgt daraufhin die Seite an R; und signalisiert gleich-
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zeitig die Aufgabe der Page-Owner-Funktion an den GLM. Der GLM trigt R; als neuen
Page-Owner ein und teilt dies R; mit der Gewihrung der Schreibsperre mit (Nachricht
4). Damit konnte sowohl die Erkennung der Pufferinvalidierung als auch die Wartung
der PO-Information ohne eigene Nachrichten, in Kombination mit den Sperrnachrichten,
erfolgen. O

Wie das Beispiel zeigt, bedingt die Anderung einer Seite in verschiedenen Rechnern
bei dynamischer Page-Owner-Zuordnung eine Migration der Page-Owner-Funktion. Dies
verlangt nicht nur Anpassungen in der globalen Sperrtabelle, sondern auch in den Verar-
beitungsrechnern, da sie wissen miissen, fiir welche Seiten sie die Page-Owner-Funktion
besitzen. Somit wird ein expliziter Entzug der Page-Owner-Funktion notwendig, bevor ein
neuer Rechner als Page-Owner auftreten kann. Die Migration der Page-Owner-Funktion
lasst sich — wie im Beispiel — vielfach mit dem Seitentransfer vom alten zum neuen Page-
Owner kombinieren, sodass zusitzliche Verzogerungen weitgehend vermieden werden.
Da der Seitentransfer mit der Sperrgewéhrung verkniipft ist, wird in der globalen Sperr-
tabelle in diesem Fall ein Rechner bereits bei der Gewéhrung einer Schreibsperre als
Page-Owner eingetragen (R1 in Schritt ¢ des Beispiels). Bei erstmaliger Anderung ei-
ner Seite im System geniigt die Anpassung der Page-Owner-Angabe bei Freigabe der
Schreibsperre.

Die in der globalen Sperrtabelle vorliegenden Angaben zur Kohirenzkontrolle sind im
Falle der On-Request-Invalidierung auch dann zu fiihren, wenn fiir die betreffenden Seiten
zeitweilig keine Sperranforderungen vorliegen. Damit stellt sich das Problem, die Gro8e
der globalen Sperrtabelle zu begrenzen. Wenn in der globalen Sperrtabelle die genaue
Pufferbelegung aller Rechner gefiihrt wiirde, konnte ein Sperreintrag geldscht werden,
sobald die Seite in keinem der Rechner mehr gepuffert ist. Wird aus Aufwandsgriinden
auf die Wartung der genauen Pufferbelegung verzichtet, konnen in periodischen Abstén-
den Sperreintrige geloscht werden, auf die schon ldngere Zeit nicht mehr zugegriffen
wurde. Damit dadurch keine relevanten Informationen verloren gehen, kann der GLM zu-
vor die betroffenen Seiten in einer Broadcast-Nachricht bekanntgeben, damit die Rechner
gednderte Seiten (als Page-Owner) ausschreiben bzw. noch vorliegende, veraltete Kopien
entfernen konnen. Diese Broadcast-Nachrichten verursachen nur einen geringen Aufwand
und beeinflussen nicht die Antwortzeiten laufender Transaktionen.

Feste Page-Owner-Zuordnung

Die feste Zuordnung der Page-Owner-Funktion zu mehreren Rechnern verlangt, dass ei-
ne Seitenidnderung an den zustidndigen Rechner iibertragen wird, damit dieser anderen
Rechnern die aktuellen Objektversionen zur Verfiigung stellen kann. Dieser Mehraufwand
gegeniiber einer dynamischen Page-Owner-Zuordnung kann jedoch durch eine noch bes-
sere Kombination von Synchronisation und Kohérenzkontrolle kompensiert werden. Dies
trifft vor allem fiir Sperrverfahren zu, bei denen die globale Sperrverantwortung fest unter
den Verarbeitungsrechnern aufgeteilt wird. Wird namlich fiir die Page-Owner-Zuordnung
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Abb. 14.11 On-Request- a
Invalidierung mit fester Page- PO/GLM-Rechner
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B -
B:17 wee || [ B:18
b
R1 X-lock |R2 R3
| B
B:18 VN: 18 B:18

die gleiche DB-Aufteilung wie fiir die GLA-Zuordnung gewihlt, lassen sich sdmtliche
Seitentransfers mit Sperrnachrichten kombinieren:

e Seitentransfers zum Page-Owner konnen mit der Nachricht zur Freigabe der Schreib-
sperre kombiniert werden.

o Seitentransfers vom Page-Owner zum anfordernden Rechner kénnen mit der Nachricht
zur Gewihrung einer Sperre kombiniert werden.

Besonders bedeutsam im Vergleich zu dynamischer Page-Owner-Zuordnung ist der zweite
Punkt, da nun Seitenanforderungen keine zusitzlichen Verzégerungen mehr verursachen.
Weiterhin sind in der globalen Sperrtabelle keine Angaben mehr zum aktuellen Page-
Owner zu fiihren.

Beispiel 14.6 Abbildung 14.11 zeigt fiir unser Beispiel die Propagierung geidnderter
Seiten bei einer solchen auf die GLA-Verteilung abgestimmten, festen Page-Owner-
Zuordnung. Dabei sei Rechner R, sowohl GLM als auch Page-Owner fiir Seite B. Damit
wird mit der Freigabe der Schreibsperre durch R; die gednderte Seite an R, iibergeben
und dort im Puffer aufgenommen. Bei der Sperranforderung von R wird die Invalidierung
durch Zeitstempelvergleich erkannt und die aktuelle Seite direkt mit der Sperrgewédhrung
zuriickgeliefert. Ein Vergleich mit Abb. 14.10 zeigt, dass zwei Nachrichten eingespart
werden und die mit der Sperranforderung zusammenfallende Seitenanforderung wesent-
lich schneller bearbeitet wird. Dafiir ist der Aufwand der Seiteniibertragung bei Freigabe
der Schreibsperre in Kauf zu nehmen. |

Bezogen auf die Anzahl zur Kohirenzkontrolle benotigter Nachrichten ist das Verfah-
ren optimal, da weder zur Erkennung von Pufferinvalidierungen noch zur Update-Propa-
gierung zusitzliche Nachrichten anfallen. Weiterhin konnen Seitenanforderungen mit mi-
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nimalem Aufwand bearbeitet werden. Demgegeniiber verursachen die Seiteniibertragun-
gen zum Page-Owner einen Zusatzaufwand, da natiirlich die Ubertragung einer ,,groBen*
Nachricht einen hoheren Kommunikationsaufwand verursacht als eine einfache Nachricht
zur Sperrfreigabe. Dieser Aufwand ist am ehesten gerechtfertigt, wenn fiir die Page-
Owner- und GLA-Zuordnung eine iibereinstimmende logische DB-Partitionierung und
eine daraufhin abgestimmte affinitédtsbasierte Lastverteilung Anwendnung finden. Denn
dann ldsst sich Lokalitit im Referenzverhalten nicht nur zur Einsparung von Sperrnach-
richten, sondern auch zur Einsparung von Seitentransfers nutzen. Idealerweise erfolgen
die meisten Zugriffe auf eine DB-Partition bereits am zustindigen GLA/Page-Owner-
Rechner. Fiir diese Zugriffe entfallen somit die Seitenanforderungen, da der eigene Rech-
ner als zustindiger Page-Owner bereits die aktuelle Seite hat oder diese von der physi-
schen DB gelesen werden kann. Fiir Anderungen, die am zustindigen Rechner erfolgen,
entfallen ebenso die Seitentransfers bei Freigabe der Schreibsperre. Ein weiterer Plus-
punkt ist, dass die Anzahl der Pufferinvalidierungen reduziert wird, da diese nur noch fiir
Seiten moglich sind, die zur Partition eines anderen Rechners gehoren.

14.3.4 Einsatz von Haltesperren

Ein besserer Vermeidungsansatz als Buffer Purge ist, Seiten nach Transaktionsende im
Puffer zu belassen, sie jedoch durch spezielle Haltesperren (retention locks) vor der Inva-
lidierung durch andere Rechner zu schiitzen [10, 24, 4, 5]. Somit muss fiir jede gepufferte
Seite entweder eine reguldre Transaktionssperre oder eine Haltesperre bestehen. Eine
durch eine Haltesperre geschiitzte Seite kann nicht unbemerkt in einem anderen Rech-
ner gedndert werden, da die hierfiir erforderliche Schreibsperre mit der in der globalen
Sperrtabelle vermerkten Haltesperre in Konflikt gerit. Der Konflikt fiihrt dazu, dass der
GLM die Aufgabe der Haltesperre verlangt. Durch Eliminieren der Seite vor Freigabe der
Haltesperre wird die Invalidierung der Seite verhindert.

Das Konzept der Haltesperren ldsst sich vorteilhaft mit der Verwendung von Lese- und
Schreibautorisierungen (Abschn. 14.2.3) verkniipfen. Denn diese Autorisierungen werden
fiir gesperrte Objekte auch nach Transaktionsende vom jeweiligen Rechner beibehalten,
um Lokalitdt im Referenzverhalten zur lokalen Sperrvergabe zu nutzen. Die Autorisie-
rungen sind ebenfalls beim GLM vermerkt und miissen bei einem Konflikt mit anderen
Rechnern explizit zuriickgenommen werden. Da Haltesperren sich auf Seiten beziehen,
konnen diese nun durch Schreib- und Leseautorisierungen auf Seitenebene realisiert wer-
den. Daraus resultieren zwei Arten von Haltesperren, die neben der Vermeidung von
Pufferinvalidierungen auch die lokale Vergabe und Freigabe von Seitensperren erlauben:

o Die WA-Haltesperre (write authorization) bezieht sich auf gedinderte Seiten im Puffer.
Sie kann nur in einem Rechner vorliegen und garantiert, dass kein anderer Rechner die
Seite gepuffert hat bzw. Zugriffe auf die Seite vornehmen kann. Sie gewihrleistet die
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Giiltigkeit einer gepufferten Seitenkopie und erlaubt eine lokale Vergabe/Freigabe von
Lese- und Schreibsperren.

e Die RA-Haltesperre (read authorization) kann gleichzeitig in mehreren Rechnern
vorliegen und garantiert, dass kein anderer Rechner die Seite dndert bzw. eine WA-
Haltesperre besitzt. Sie garantiert die Aktualitit einer gepufferten Seitenkopie und
gestattet die lokale Behandlung von Lesesperren.

Zur Update-Propagierung beschrinken wir unsere Diskussion auf den kompliziertesten
Fall, ndmlich Noforce mit dynamischer Page-Owner-Zuordnung sowie dem direkten Aus-
tausch geédnderter Seiten. Dabei fiihrt der GLM neben den Sperrangaben zusétzlich noch
den Page-Owner in der globalen Sperrtabelle. Aufgrund der Semantik der WA-Haltesperre
kann bei ihrem Vorliegen eine Seite nur in einem Rechner gepuffert sein, der zugleich
der Page-Owner ist. Allerdings kann nach Entzug einer WA-Haltesperre durch eine an-
geforderte Lesesperre die Seite beim Page-Owner verbleiben, in dem die WA- in eine
RA-Sperre konvertiert wird. In diesem Falle bleibt die Page-Owner-Funktion bei dem
urspriinglichen Rechner. Parallel zur Freigabe der WA-Sperre und der Gewihrung der Le-
sesperre kann der direkte Austausch der Seite vom Page-Owner durchgefiihrt werden.

Beispiel 14.7 Das zur Illustrierung der On-Request-Invalidierung verwendete Szena-
rio soll nun auch zur Verdeutlichung des Haltesperreneinsatzes dienen (Abb. 14.12).
Zunichst lag eine ungeidnderte Kopie der Seite B in den Rechnern R; und Rj3 vor,
was jetzt erfordert, dass diese Rechner eine RA-Haltesperre fiir die Seite halten. Die
Durchfiihrung einer Seitendnderung in Rz verlangt daher zunéchst den Entzug der
RA-Haltesperre in R;, wobei die Seite vor Riickgabe der Haltesperre aus dem Puffer
eliminiert wird, um ihre Invalidierung zu vermeiden (Abb. 14.12a). R3 erhilt vom GLM
eine Schreibautorisierung/WA-Haltesperre und wird damit auch zum Page-Owner fiir
B. Die Freigabe der Schreibsperre ist eine lokale Aktion in R3;. Die Anforderung einer
Lesesperre in R; (Abb. 14.12b) fiihrt zum Entzug der WA-Haltesperre in R3, der zugleich
mit einer Seitenanforderung verbunden ist. Da nur eine Lesesperre angefordert wurde,
konvertiert R3 die WA- in eine RA-Sperre und behilt die Seite sowie die Page-Owner-
Funktion. Parallel zur Riickgabe der WA-Sperre sowie der darauthin vom GLM-Rechner
erfolgten Gewihrung einer RA-Sperre an R iibertrdgt R3 die Seite B direkt an R;. Soll
in R; danach Seite B doch gedndert werden, miisste zuvor die RA-Sperre in R3 entzogen
werden. In diesem Fall wiirde auch die Page-Owner-Funktion von R3 nach R migrieren,
ohne dass damit ein Seitentransfer verbunden ist, da in R, die aktuelle Seite schon vor-
liegt. O

Die Beispiele zeigen zur Illustrierung der Funktionsweise Worst-Case-Szenarien
im Hinblick auf den Nachrichtenbedarf, wihrend bei entsprechender Lokalitit im Re-
ferenzverhalten jedoch viele Nachrichten entfallen. Bei den Haltesperren ist zudem
zu beachten, dass nur wenige Nachrichten iiber die zur Synchronisation mit Lese-
/Schreibautorisierungen bendtigten hinaus erforderlich sind. Die zur Vermeidung der
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Abb. 14.12 Haltesperrenein- a GTL-Eintrag
satz mit direktem Austausch
. R1 ] ; R3
gednderter Seiten, a Anderung 4RA Enizng B < Kelock
von Seite B in R3 erfordert R1,R3: RA
RA-Entzug, b Lesezugriff in PO: -
R1 fiihrt zu WA-Entzug und
Seitentransfer R1 R3
B Sperrge-
R3: WA | wdhrung
| PO:R3 =
b
R1 R3
R-Lock B WA-Entzug [T D
> R3: WA >
PO: R3
R1 Sperrge- Konversion (R3
wahrung B WA—RA T
< R1,R3: RA =
PO: R3

—n

Pufferinvalidierungen erforderliche vorsorgliche Eliminierung von gepufferten Seiten
fillt stets zusammen mit dem Entzug einer Lese-/Schreibautorisierung. Auch fallen der
Entzug der Page-Owner-Funktion sowie Seitenanforderungen meist mit dem Entzug
von Autorisierungen/Haltesperren zusammen. Um das Ausmaf} der aufwendigen Ent-
zugsvorginge zu reduzieren, ist eine freiwillige Riickgabe einer Haltesperre angebracht,
sobald die Seite aus dem Puffer verdringt wird und damit schon lidngere Zeit nicht mehr
referenziert wurde.

14.3.5 Zusammenfassende Bewertung

Die Beschreibung der Verfahren zur Kohédrenzkontrolle zeigte das Zusammenspiel zwi-
schen Erkennung/Vermeidung von Pufferinvalidierungen, Propagierung von Anderungen
sowie der Synchronisation. Eine enge Abstimmung dieser Teilaufgaben im Rahmen eines
integrierten Ansatzes erlaubt dabei erhebliche Einsparungen im Kommunikationsumfang.
Insgesamt ergibt sich durch die Alternativen zur Synchronisation (Abschn. 14.2.1) und
Kohirenzkontrolle ein breites Spektrum moglicher Kombinationen, von dem wir nur eini-
ge vielversprechende Ansitze erldutert haben. Die Einschitzungen zur Leistungsfihigkeit
basieren auch auf quantitativen Leistungsanalysen, u. a. [10, 40, 24, 8, 5, 6, 29].



336 14 Transaktionsverarbeitung fir Shared Disk

Tab.14.1 Empfehlenswerte Kombinationen zur Synchronisation und Kohérenzkontrolle in lose ge-
koppelten SD-DBS

Nr | Synchronisation Behandlung Invalidierungen | Page-Owner-Ansatz

1 Zentrale/dedizierte GLM Haltesperren Dynamische Verteilung

2 | Feste logische GLA- On-Request-Invalidierung Feste Verteilung (wie fiir
Zuordnung GLA)

3 Dynamische GLA-Zuordnung | On-Request-Invalidierung Dynamische Verteilung

Zur Synchronisation empfehlen sich vor allem Sperrverfahren mit Nutzung Globaler
Lock-Manager (GLM), auch da sie eine effiziente Integration der Kohédrenzkontrolle er-
lauben. Zur Behandlung von Pufferinvalidierungen eignen sich bei loser Kopplung wie
besprochen primir die Ansétze der On-Request-Invalidierung sowie der Haltesperren. Be-
zliglich der Update-Propagierung sind Noforce-Ansitze mit direkten Seitentransfers am
effizientesten. Der Austausch geidnderter Seiten iiber Externspeicher (sowie Force) sind
nur bei schnellen Externspeichern wie SSDs ausreichend schnell.

Tabelle 14.1 zeigt drei aus unserer Sicht empfehlenswerte Kombinationen von Sperr-
verfahren und Kohidrenzkontrolle bei loser Kopplung. Der Einsatz von Haltesperren
kommt vor allem fiir Sperrverfahren in Betracht, die Lese- und Schreibautorisierun-
gen verwenden. Weil der Einsatz von Schreibautorisierungen der Nutzung einer lokalen
GLA entgegenlduft (Abschn. 14.2.4), erscheinen Haltesperren vor allem fiir zentrale
bzw. dedizierte Sperrverfahren von Interesse (Kombination 1). In diesem Fall kommt
vor allem eine dynamische Page-Owner-Zuordnung infrage, da sich die dedizierten
GLM-Rechner weniger als Page-Owner eignen. Oracle RAC nutzt ein dieser Kombina-
tion dhnliches Verfahren mit Haltesperren und dynamischem Page-Ownership, jedoch
in Verbindung mit einem verteilten Sperrverfahren mit fester GLA-Zuordnung. Bei fes-
ter, logischer GLA-Zuordnung unter den Verarbeitungsrechnern ist eine sehr effiziente
Kohirenzkontrolle moglich mit einer On-Request-Invalidierung sowie mit einer fes-
ten Page-Owner-Zuordnung, die mit der GLA-Verteilung iibereinstimmt (Kombination
2). Bei dynamischer GLA-Zuordnung kann der Einsatz von Schreibautorisierungen die
Nutzung einer lokalen GLA ebenfalls beschrinken, sodass auch hier eine On-Request-
Invalidierung Vorteile gegeniiber Haltesperren verspricht (Kombination 3). Eine feste
Page-Owner-Zuordnung ist hierbei weniger interessant, da sie sich nicht mit der dynami-
schen GLA-Zuordnung kombinieren lisst.

Von diesen Alternativen sprechen wesentliche Vorteile fiir den Ansatz mit iibereinstim-
mender logischer GLA- und Page-Owner-Zuordnung (Kombination 2), wenngleich die
Festlegung einer geeigneten DB-Partitionierung vorzunehmen ist. Die stabile Zuordnung
der Verantwortlichkeiten erleichtert eine affinitétsbasierte Lastverteilung zur Unterstiit-
zung von rechnerspezifischer Lokalitit, welche fiir alle Sperrverfahren wesentlich zur
Einsparung von Kommunikationsvorgédngen ist. Zudem entfillt der hohe Aufwand fiir Mi-
grationsvorginge von Haltesperren (Schreibautorisierungen) bzw. zur Lokalisierung des
GLM. Die Kohirenzkontrolle kann ohne jegliche Zusatznachrichten gelost werden, wo-
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bei auch Seitentransfers stets mit Sperrnachrichten kombinierbar sind. Bei dynamischer
Page-Owner-Zuordnung verursachen Seitenanforderungen dagegen zusitzliche Verzoge-
rungen.

Bei einer nahen Rechnerkopplung (siehe Abschn. 14.5) kann eine zentrale Sperrver-
waltung wesentlich beschleunigt werden, sodass Kombination 1 in diesem Fall attraktiver
wird. Ferner konnen geénderte Seiten schnell iiber einen gemeinsamen Halbleiterspei-
cher (globalen Puffer) ausgetauscht werden. Das Leistungsverhalten wird somit wesent-
lich unabhéngiger vom Referenzverhalten der Last sowie der Lastverteilung. Dennoch
bleibt auch hier eine affinititsbasierte Lastverteilung bedeutsam, da sie zumindest das
E/A-Verhalten beeinflusst (lokale Trefferraten, Ausmaf} an Pufferreplikation und Invali-
dierungen). Nachteile der nahen Kopplung sind jedoch hohe Hardwarekosten sowie eine
potenziell beeintrachtigte Skalierbarkeit auf zahlreiche Rechner.

14.4 Logging und Recovery

Jeder Verarbeitungsrechner protokolliert die DB-Anderungen der bei ihm ausgefiihrten
Transaktionen in eine lokale Log-Datei. Mit der lokalen Log-Datei konnen dann sowohl
Riicksetzungen einzelner Transaktionen als auch die Recovery nach Ausfall eines Rech-
ners vorgenommen werden. Das Fiihren der lokalen Log-Datei kann mit den aus zentra-
lisierten DBS bekannten Techniken erfolgen [9, 11]. Die Behandlung von Plattenfehlern
und ggf. auch von Rechneraustfillen verlangt jedoch zusitzlich die Erstellung einer globa-
len Log-Datei, in der simtliche Anderungen im System in chronologischer Reihenfolge
protokolliert sind. Dies ist erforderlich, da eine bestimmte Seite i. Allg. an mehreren Rech-
nern gedndert wird. Zur Rekonstruktion des neuesten Seitenzustands im Fehlerfall sind
daher die an verschiedenen Rechnern vorgenommenen Anderungen in der urspriinglichen
Reihenfolge zu wiederholen.

Beispiel 14.8 Im Szenario von Abb. 14.13 werden die drei DB-Seiten B;, B, und B3 von
drei Transaktionen verschiedener Rechner geiindert, wobei die Serialisierungsreihenfolge
T, < T, < T3 sein soll. So dndert zunédchst 77 die Seiten B; und B, (neue Versionen
B{ und Bé) in Rechner R, danach 7, die Seiten B, und Bj in R,; abschlieend dndert
T; in R; alle drei Seiten. Die Anderungen werden jeweils in den lokalen Log-Dateien
der Rechner protokolliert. Die physische DB enthilt noch die alten Seitenversionen, da
unterstellt wurde, dass gednderte Seiten direkt zwischen den Rechnern ausgetauscht wer-
den. Nach einem Ausfall der gezeigten DB-Platte sind somit alle Anderungen seit dem
letzten Einlesen zu wiederholen. Dies verlangt die Anwendung der Log-Daten aller loka-
len Log-Dateien in der urspriinglichen Reihenfolge, wie es mit einer globalen Log-Datei
unterstiitzt wird. O

Selbst die Crash-Recovery erfordert bei direktem Austausch gednderter Seiten zwi-
schen Rechnern die Anwendung der globalen Log-Datei. Fillt etwa Rj3 aus, so sind die
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Abb. 14.13 Beispielszenario zur Recovery in SD-Systemen (71 < T2 < T'3)

dort ausgefiihrten Anderungen erfolgreicher Transaktionen zu wiederholen. Dazu geniigt
es jedoch nicht, lediglich die lokalen Log-Daten anzuwenden, da die Anderungen in R3
auf zuvor ausgefiihrten Anderungen der anderen Rechner basieren, die jedoch noch nicht
in der physischen Datenbank reflektiert sind. Daher miissen diese zuvor auch wiederholt
werden, wie mit einem globalen Log moglich.

Die direkte Erstellung einer globalen Log-Datei auf Plattenspeicher ist i. Allg. zu auf-
wendig, da zusitzliche Schreibvorginge am Transaktionsende notwendig wiirden und
zudem das aktuelle Log-Ende aufgrund der hohen Schreibfrequenz leicht zum Engpass
wiirde. Daher ist es vorzuziehen, die globale Log-Datei asynchron zur Transaktionsver-
arbeitung durch Mischen der lokalen Log-Dateien zu erstellen. Dies sollte moglichst im
laufenden Betrieb erfolgen ohne das manuelle Starten eines Dienstprogrammes.

Um ein korrektes Mischen zu ermdglichen, sind die Log-Sétze der lokalen Log-Dateien
mit geeigneten Zeitstempeln oder Anderungszihlern zu kennzeichnen. Dies entspricht
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der Problematik, monoton wachsende Commit-Zeitstempel bzw. Transaktionsnummern
in verteilten DBS zu vergeben, und kann durch eine Synchronsiation der lokalen Uhren
erreicht werden (Abschn. 12.5). In [20, 7] wurde dazu vorgeschlagen, an jedem Rechner
einen lokalen Commit-Zihler zu fiihren, der mit den Zihlern anderer Rechner synchro-
nisiert wird. Hierzu wird entsprechend der Lamport-Methode zur Uhrensynchronisation
in verteilten Systemen [18] bei jedem Seitentransfer von Rechner A nach B der aktuelle
Zihlerstand von A mit iibergeben. Liegt er liber dem Zihlerstand von B, wird dieser auf
den hoheren Wert von Rechner A gebracht. Dadurch ist sichergestellt, dass alle Seiten-
dnderungen in B einen hoheren Zeitstempel erhalten als die zuvor in A vorgenommenen
Anderungen. Ein in IBM SD-Systemen verfolgter Ansatz ist die Nutzung einer speziellen
Hardwareuhr (Sysplex Timer), welche von allen Rechnern zugreifbar ist und systemweit
eindeutige Zeitstempel liefert, die in die Log-Sétze zur globalen Sortierung aufgenommen
werden.

Die Recovery nach Ausfall eines Rechners muss, um eine moglichst storungsfreie
Fortsetzung der Verarbeitung zu erlauben (Freigabe gehaltener Sperren u. .), von einem
iiberlebenden Rechner mit der lokalen Log-Datei des ausgefallenen durchgefiihrt werden.
Dabei sind alle durch den Rechnerausfall verloren gegangenen DB-Anderungen erfolg-
reich beendeter Transaktionen zu rekonstruieren. Diese Redo-Recovery muss — wie das
Beispiel gezeigt hat — ggf. mit einer globalen Log-Datei erfolgen. Transaktionen, die
durch den Rechnerausfall unterbrochen wurden, sind mit der lokalen Log-Datei zurtick-
zusetzen (Undo-Recovery), wobei ggf. gehaltene Sperren freizugeben sind. Wihrend der
Crash-Recovery miissen aulerdem ggf. verloren gegangene Datenstrukturen rekonstruiert
werden, um eine korrekte Fortsetzung von Synchronisation und Kohérenzkontrolle zu ge-
wihrleisten. Die Einzelheiten dafiir hingen natiirlich stark von den jeweils verwendeten
Protokollen ab [19, 25].

Die Katastrophen-Recovery fiir SD-Systeme kann im Prinzip wie in Abschn. 13.7 dar-
gestellt mit einem geografisch entfernten Backup-System erfolgen. Dabei empfiehlt sich
jedoch die Ubertragung der globalen Log-Daten, um die DB-Kopie im Backup-System
nachfiihren zu konnen. Dies setzt eine Onlineerzeugung der globalen Log-Datei voraus.

14.5 Nah gekoppelte Shared-Disk-Systeme

Ziel einer nahen Rechnerkopplung ist, den hohen Kommunikationsaufwand einer losen
Kopplung zu reduzieren, indem bestimmte Funktionen iiber globale Halbleiterspeicher
bzw. Spezialprozessoren realisiert werden (Abschn. 3.2.3). Dabei soll der Zugriff auf die
gemeinsam benutzten Systemkomponenten sehr schnell sein, damit er zur Umgehung von
Prozesswechselkosten synchron, d. h. unter Belegung des Prozessors, durchgefiihrt wer-
den kann. Dies erfordert in der Regel spezielle Maschinenbefehle fiir den Zugriff.

Wir diskutieren zunidchst, welche generellen Nutzungsmoglichkeiten fiir eine na-
he Kopplung in SD-Systemen bestehen. Danach betrachten wir dazu verschiedene
Realisierungsalternativen, insbesondere die Verwendung von instruktions- und sei-



340 14 Transaktionsverarbeitung fiir Shared Disk

tenadressierbaren Halbleiterspeichern sowie von Spezialprozessoren. Abschlieend
besprechend wir die nah gekoppelte SD-Architektur IBM Parallel Sysplex sowie den
DB2-PureScale-Ansatz, der eng an Parallel Sysplex angelehnt ist.

14.5.1 Einsatzformen der nahen Kopplung

Die allgemeinste Einsatzform eines gemeinsamen Speichers liegt darin, die Kommunika-
tion iiber ihn abzuwickeln. In diesem Fall, werden die ,,Nachrichten® vom Sender in den
gemeinsamen Speicher geschrieben; das ,,Empfangen® der Nachricht erfolgt durch Lesen
von diesem Speicher. Der Lesezugriff erfolgt entweder periodisch oder aufgrund einer
speziellen Signalisierung seitens des ersten Rechners. Eine solche speicherbasierte Kom-
munikation kann bei entsprechend schnellen Zugriffszeiten (z. B. wenigen Mikrosekun-
den) vor allem bei sehr grolen Datentransfers wesentlich effizienter als ein allgemeines
Kommunikationsprotokoll sein. Die Realisierung sollte durch das Betriebssystem erfol-
gen, sodass der Ansatz nicht nur der DB-Verarbeitung zugute kommt. Weiterhin bleibt
dann dem DBS die nahe Kopplung vollkommen verborgen; d. h., nachrichtenbasierte Pro-
tokolle fiir Synchronisation, Kohirenzkontrolle etc. konnen weiterhin eingesetzt werden.

Eine andere allgemeine Einsatzmoglichkeit ist die Nutzung seitenadressierbarer Halb-
leiterspeicher zur Verbesserung des E/A-Verhaltens. Besonders interessant sind hierfiir
nichtfliichtige Halbleiterspeicher, da mit ihnen sowohl Lese- als auch Schreibzugriffe
auf die Platten eingespart werden konnen. Insbesondere kdnnen solche Halbleiterspei-
cher zur permanenten Allokation ganzer Dateien verwendet werden, um fiir sie simtliche
Plattenzugriffe zu umgehen. Aufgrund der hohen Speicherkosten ist dies nur fiir leistungs-
kritische Dateien kosteneffektiv, z. B. Log-Dateien oder héufig gednderte DB-Dateien.
Die Alternative besteht in der Pufferung von DB-Seiten im Rahmen eines globalen DB-
Puffers. Fiir Seiten, die in einem solchen Puffer vorliegen, kann der Lesezugriff auf Platte
eingespart werden. Ferner konnen bei Nichtfliichtigkeit Schreibzugriffe zunichst nur in
den Puffer erfolgen, von wo aus die Seitenkopien auf Platte asynchron aktualisiert wer-
den. In SD-Systemen kann der globale Puffer auch zum schnellen Austausch geidnderter
Seiten genutzt werden.

Die nahe Kopplung kann fiir eine Reihe weiterer, SD-spezifischer Nutzungsformen ein-
gesetzt werden, wobei eine Unterstiitzung durch die DBMS-Realisierung erforderlich ist.
So konnen in einem gemeinsamen Halbleiterspeicher globale Datenstrukturen fiir folgen-
de Aufgaben genutzt werden:

e Die globale Synchronisation lésst sich fast wie in zentralisierten DBS realisieren, wenn
eine globale Sperrtabelle im gemeinsamen Speicher gefiihrt wird, mit der sdmtliche
Sperranforderungen bearbeitet werden. Damit kann ein aufwendiges, nachrichtenba-
siertes Protokoll vermieden werden, was signifikante Leistungsverbesserungen ver-
spricht. In dhnlicher Weise kénnen zur Kohirenzkontrolle bendtigte Angaben in globa-
len Datenstrukturen verwaltet werden.
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e Die Realisierung einer dynamischen Lastverteilung wird erleichtert, wenn dazu bend-
tigte Informationen zur aktuellen Last- und Verteilsituation im gemeinsamen Speicher
verwaltet werden. Ferner konnen dort zur besseren Lastbalancierung gemeinsame Auf-
tragswarteschlangen gefiihrt werden, auf die jeder Rechner zugreifen kann.

o Bei nichtfliichtigem Speicher kann die Erstellung einer globalen Log-Datei vereinfacht
werden, indem die Log-Daten aller Rechner direkt im Speicher gesammelt werden.
Aufgrund der hohen Zugriffsgeschwindigkeit fallen die Verzégerungen dafiir kaum ins
Gewicht, sodass eine direkte Erstellung des globalen Logs moglich wird.

14.5.2 Realisierungsalternativen

Zur Ausgestaltung der nahen Kopplung bestehen mehrere Moglichkeiten, welche die prin-
zipiellen Nutzungsformen in unterschiedlichem Maf3e abdecken. Dies sind der Einsatz von
Spezialprozessoren sowie von instruktions- oder seitenadressierbaren Halbleiterspeichern,
die jeweils von allen Knoten iiber spezielle Maschinenbefehle ansprechbar sind. Eine nahe
Kopplung iiber Spezialprozessoren liegt vor, wenn bestimmte globale Systemfunktionen
in Hardware oder Mikrocode realisiert werden, um ihre schnellere Bearbeitung zu errei-
chen. Die Grenzen zur nahen Kopplung iiber gemeinsame Halbleiterspeicher sind dabei
flieBend, da der Spezialprozessor natiirlich auch einen Speicher nutzt. Umgekehrt kann ein
gemeinsamer Halbleiterspeicher von einem ,.intelligenten* Kontroller verwaltet werden,
der spezielle Funktionen an seiner Schnittstelle anbietet, die in Hardware bzw. Mikrocode
realisiert werden.

Eine Verwendung von Spezialprozessoren fiir SD-Systeme erfolgte schon frith zur
hardwaregestiitzten Synchronisation durch die sogenannte ,,Limited Lock Facility®, einer
Mikrocode-Option fiir IBM-Platten-Kontroller [2]. Sperranforderungen und -freigaben er-
folgten dabei iiber spezielle Kanalbefehle, hdufig kombiniert mit E/A-Operationen. Dieser
Ansatz wurde im Reservierungssystem TPF genutzt [34]. Der Overhead zur Synchroni-
sation ist durch die Verwendung der E/A-Schnittstelle jedoch immer noch relativ hoch
(keine synchronen Aufrufe). Zudem weist der Ansatz nur eine geringe Funktionalitiit auf
(nur exklusive Sperren auf Rechnerebene), sodass ein Grofiteil des Sperrprotokolls zusitz-
lich durch Software in den Verarbeitungsrechnern zu realisieren ist.

Beim Einsatz gemeinsamer Halbleiterspeicher und ihrer Kontroller ergeben sich gro-
Bere Freiheitsgrade, wobei prinzipiell alle im vorherigen Abschnitt genannten Nutzungs-
optionen einer nahen Kopplung bestehen. Im Einzelnen hiingt das Einsatzspektrum davon
ab, ob die fiir einige Aufgaben erforderliche Nichtfliichtigkeit gewéhrleistet wird und in
welcher Form der gemeinsame Speicher adressierbar ist. Eine volle Instruktionsadres-
sierbarkeit des gemeinsamen Halbleiterspeichers wire zwar sehr flexibel, fiihrt jedoch zu
den gleichen Skalierbarkeits- und Verfiigbarkeitsproblemen wie der gemeinsame Haupt-
speicher in eng gekoppelten Systemen (Abschn. 3.2.3), sodass ein solcher Ansatz wenig
sinnvoll erscheint.
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Die Daten seitenadressierbarer Halbleiterspeicher sind wie fiir Magnetplatten nicht
direkt manipulierbar. Der Datenzugriff verlangt vielmehr, die betroffenen Seiten in den
Hauptspeicher zu bringen. Anderungen erfolgen zunichst in den Seitenkopien im Haupt-
speicher und miissen explizit zuriickgeschrieben werden. Damit ergibt sich fiir diese Spei-
cher eine grofere Isolierung gegeniiber Hardware- und Softwarefehlern als bei Instrukti-
onsadressierbarkeit, insbesondere gegeniiber Rechnerausfillen.

Die seitenorientierte Zugriffsschnittstelle begrenzt jedoch auch die Nutzungsméoglich-
keiten. Denn im Wesentlichen wird nur eine Verbesserung des E/A-Verhaltens moglich,
dhnlich wie es solche Speicher bereits in zentralisierten Systemen zulassen (Allokation
ganzer Dateien, zusitzliche Pufferung von Seiten) [28]. AuBlerdem konnen diese Effek-
te auch ohne nahe Kopplung durch Nutzung von Platten-Caches und Solid-State-Disks
(SSD) erreicht werden, auf die alle Rechner Zugriff haben. So kdnnen SSDs zur perma-
nenten Allokation von Dateien genutzt werden, wihrend Platten-Caches die Realisierung
eines globalen Dateipuffers ermdglichen. Uber die Platten-Caches konnen geiinderte Sei-
ten auch wesentlich schneller zwischen den Rechnern als tiber Magnetplatte ausgetauscht
werden. Eine nahe Kopplung liegt dabei nicht vor, da die Zugriffszeiten auf diese Speicher
im Bereich von 1-5ms pro Seite liegen, sodass kein synchroner Zugriff moglich ist.

Synchrone Seitenzugriffe werden jedoch von sogenannten erweiterten Hauptspeichern
unterstiitzt [31], die u. a. in Mainframes mit Zugriffszeiten von 10-50 Mikrosekunden pro
Seite Verwendung finden bzw. fanden.? Die Seitentransfers zwischen Hauptspeicher und
erweiterten Hauptspeichern erfolgen durch eigene Maschinenbefehle. Die Verwaltung des
erweiterten Hauptspeichers geschieht wie fiir den Hauptspeicher in erster Linie durch das
Betriebssystem, also nicht durch eigene Kontroller wie fiir SSDs und Platten-Caches.
Bei nichtfliichtiger Auslegung dieser Speicher und Kopplung mit allen Verarbeitungs-
rechnern konnen alle Einsatzformen von SSDs und Platten-Caches auch realisiert wer-
den, jedoch mit verbessertem Leistungsverhalten. In [8, 41] wurde die Verwendung eines
solchen gemeinsamen, seitenadressierbaren Halbleiterspeichers fiir Shared-Disk-Systeme
untersucht; die Architektur wurde als Shared Intermediate Memory (SIM) bezeichnet.
Fiir den SIM-Ansatz wurden signifikante Leistungsvorteile gegeniiber lose gekoppelten
SD-Systemen ermittelt, vor allem aufgrund eines verbesserten E/A-Verhaltens sowie des
schnellen Austauschs geédnderter Seiten.

Fiir eine weitergehende Nutzung eines gemeinsamen Halbleiterspeichers sind neben
Seitenzugriffen zusétzliche Operationen zur Verwaltung globaler Datenstrukturen er-
forderlich. Wir werden dazu im néchsten Abschnitt die Realisierung des IBM Parallel
Sysplex betrachten. Ein dazu verwandter Ansatz ist die in [26, 31] vorgeschlagene Ver-
wendung eines Globalen Erweiterten Hauptspeichers (GEH). Der GEH unterstiitzt dabei
neben Seitenzugriffen als zusétzliches Zugriffsgranulat sogenannte Eintriige, um einfache
globale Datenstrukturen zu realisieren. Die Eintragsgrof3e kann dabei das Mehrfache ei-
nes Einheitsgranulats (z. B. ein Doppelwort) sein. Neben Lese- und Schreiboperationen

3 In IBM-Mainframes wird der ,JExpanded Storage“ genannte Erweiterungsspeicher im 64-Bit-
Betriebssystem z/OS, das im Jahr 2000 eingefiihrt wurde, nicht mehr unterstiitzt.
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auf Eintrigen existiert eine Compare&Swap-Operation auf dem Einheitsgranulat, um
Zugriffe mehrerer Rechner auf GEH-Datenstrukturen synchronisieren zu konnen. Ein-
tragszugriffe konnen wesentlich schneller als Seitenzugriffe abgewickelt werden (z.B.
1-5 Mikrosekunden). Damit kann der GEH nicht nur zur E/A-Optimierung, sondern
auch zur effizienten Synchronisation iiber eine globale Sperrtabelle genutzt werden. Dies
ergibt ein weit besseres Leistungsverhalten als mit einem nachrichtenbasierten Proto-
koll [31, 30].

14.5.3 IBM Parallel Sysplex und DB2 PureScale

Parallel Sysplex ist eine nah gekoppelte Shared-Disk-Architektur, die 1994 von IBM fiir
Mainframe-Umgebungen eingefiihrt wurde [21]. Es kdnnen damit bis zu 32 IBM-z/OS-
GrofBrechner gekoppelt werden, die leistungsstarke Multiprozessoren darstellen (derzeit
mit je bis zu 120 Cores und 3 TB Hauptspeicher). Die nahe Kopplung erfolgt iiber eine
spezielle Coupling Facility (CF), auf die alle Rechner mit eigenen Maschinenbefehlen
synchron zugreifen und welche u. a. zur globalen Sperrverwaltung und Kohérenzkontrolle
verwendet wird (s. u.).

Der Grobaufbau der Parallel-Sysplex-Architektur ist in Abb. 14.14 gezeigt. Die nach-
richtenbasierte Kommunikation zwischen den Rechnern erfolgt {iber Kanalverbindungen
(channel to channel), wobei zur Reduzierung des Kommunikationsaufwandes speziel-
le Betriebssytemdienste (Cross-system Extended Services, XES) genutzt werden. Die
Anbindung der Platten an die Verarbeitungsrechner geschieht iiber Glasfaserverbindun-
gen, welche auch groBere Distanzen von mehreren Kilometern zulassen. Der Sysplex
ist durch zwei spezielle Hardwareeinheiten gekennzeichnet, den Sysplex Timer sowie
die Coupling Facility, die mit allen Rechnern iliber Glasfaserleitungen verbunden sind.
Der Sysplex Timer stellt allen Rechnern die aktuelle Uhrzeit zur Verfiigung, womit u. a.
die Log-Daten der Rechner gekennzeichnet werden, um ihr korrektes Mischen zu einem

Abb.14.14 Grobarchitektur
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globalen Log zu ermdglichen (Abschn. 14.4). Die Coupling Facility dient zur schnellen
Realisierung shared-disk-spezifischer Kontrollaufgaben. Aus Fehlertoleranzgriinden kon-
nen von beiden Komponenten mehrere Exemplare konfiguriert werden. Mehrere Coupling
Facilities dienen auch zur Umgehung von Engpissen, da sie im Normalbetrieb gleich-
berechtigt nutzbar sind. Zur schnellen Katastrophen-Recovery konnen mehrere Parallel-
Sysplex-Systeme mit replizierter Datenhaltung in unterschiedlichen Konfigurationen (Ac-
tive/Active, Active/Query etc.) geografisch verteilt gekoppelt werden (Geographically Di-
spersed Parallel Sysplex, GDPS) [16].

Die Coupling Facility (CF) entspricht einem gemeinsamen Halbleiterspeicher, der von
speziellen Mikroprozessoren verwaltet wird und auf den ein synchroner Speicherzugriff
moglich ist. Intern besteht die CF aus drei Bereichen, welche fiir unterschiedliche Aufga-
ben genutzt werden:

e FEin Sperrbereich (lock structure) dient zur Verwaltung globaler Sperrtabellen, mit de-
nen eine systemweite Synchronisation auf gemeinsamen Ressourcen realisiert wird.

e Ein Pufferbereich (cache structure) ermoglicht die globale Speicherung von Datensei-
ten in einem schnellen Zwischenspeicher. Zudem werden Funktionen zur Kohérenz-
kontrolle angeboten.

e FEin Listenbereich (list structure) gestattet die Verwaltung globaler Listenstrukturen,
insbesondere fiir gemeinsame Auftragswarteschlangen und globale Statusinformatio-
nen. Damit wird vor allem die Realisierung einer dynamischen Lastbalancierung er-
leichtert.

Die CF-Zugriffe erfolgen iiber Betriebssystemfunktionen, die von Subsystemen wie
Datenbanksystemen (DB2, IMS) oder Transaktionsmonitoren (CICS, IMS TM) genutzt
werden. Sowohl fiir DB2 als auch fiir IMS wird fiir ,,Data Sharing* (Shared Disk) die
Sperrbehandlung und Kohérenzkontrolle iiber die CF abgewickelt.

Zur Synchronisation wird in der CF Lock Structure nur eine reduzierte Sperrinfor-
mation auf Rechnerebene verwaltet, wihrend die detaillierten Transaktionssperren und
Wartebeziehungen durch die lokalen Lock-Manager auf den Rechnern, den sog. IRLM
(Internal Resource Lock Manager), verwaltet werden. Die globalen Sperrangaben bezie-
hen sich dabei auf Hash-Klassen, in welche zu sperrende Objekte iiber eine Hash-Funktion
abgebildet werden. Die in der Lock Structure gefiihrte Hash-Tabelle umfasst in der Re-
gel mehrere Millionen Eintrdge und registriert das exklusive oder lesende Interesse der
Rechner an Objekten der Hash-Klasse.

Im Beispiel von Abb. 14.15 hat Rechner 1 exklusives Interesse an der letzten gezeigten
Hash-Klasse. Als alleiniger Besitzer einer Hash-Klasse kann der Rechner wie im Fal-
le einer Schreibautorisierung (Abschn. 14.2.3) fiir bei ihm laufende Transaktionen lokal
Sperren auf Objekten der Hash-Klasse vergeben. Fiir die zweite Hash-Klasse ist Rech-
ner 2 als exklusiver Besitzer eingetragen, jedoch gibt es konkurrierendes Leseinteresse
an Objekten der Hash-Klasse durch Rechner 1. In diesem Fall fungiert der Besitzerkno-
ten als globaler Lock-Manager, der die Sperren iiber ein nachrichtenbasiertes Verfahren
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Lock Table (Hash Table)

. Exclusive | Shared Lock Status
00 1/1({0]0|0]|0]|0
Lock 02 1/0({0]0|0|0]|O
Structure
01 o|j0|0|O|Of0O]|O

Abb. 14.15 Globale Sperrinformation in der Coupling Facility (Quelle: [3])

vergibt. Beziiglich der ersten Hash-Klasse besteht im Beispiel Leseinteresse durch zwei
Rechner, wodurch Konflikte ausgeschlossen sind. In diesem Fall konnen die Rechner wie
fiir Leseautorisierungen (Abschn. 14.2.3) sdmtliche Lesesperren auf Objekten der Hash-
Klasse lokal vergeben und freigeben. Fiir DB2 erfolgt die Sperrvergabe im Rahmen eines
hierarchischen Verfahrens mit Sperren auf mehreren Granularititsstufen wie Segmenten
(Table Spaces), Seiten oder Sitzen [14, 36]. Hilt z. B. ein Knoten eine Leseberechtigung
fiir ein Segment, konnen damit alle Seiten und Sétze dieses Segments lokal ohne weitere
Verzogerungen bearbeitet werden.

Die globalen Sperrangaben in der CF gestatten einem Rechner die schnelle Feststellung
(innerhalb von ca. 10 us), ob iiberhaupt ein Konflikt mit einem anderen Rechner moglich
ist sowie die Registrierung von exklusiven Zugriffsrechten bzw. Leseinteresse. Konflikte
werden nur selten erwartet, sodass die weitaus meisten Sperren nach dem CF-Zugriff lokal
synchronisiert werden kdnnen. Nur im Fall von iiber die CF erkannten Konfliktsituationen
erfolgt eine Synchronisation iiber ein nachrichtenbasiertes Verfahren mit dem jeweiligen
globalen Lock Manager.

Zur Kohdrenzkontrolle wird ein Force-Ansatz verwendet, bei dem am Transaktions-
ende geinderte Seiten in einen CF-Pufferbereich geschrieben werden. Dies erforderte
gemif [14] im Jahr 1997 noch etwa 175 us pro Seite, nach IBM-Angaben derzeit jedoch
nur noch etwa 16-20 us und ist damit mehr als 200-mal schneller als das Ausschreiben
einer Seite auf Magnetplattenspeicher. Zur Erkennung veralteter Seiten wird jede in ei-
nem Rechner und in der CF gepufferte Seite mit ihrer Pufferposition in einer CF-Tabelle
registriert. Zudem wird in jedem Rechner hardwareseitig ein Bitvektor (local cache vec-
tor) gefiihrt, um fiir lokal gepufferte Seiten eine potenzielle Invalidierung anzuzeigen. Das
Setzen dieser Bits wird durch die CF beim Ausschreiben einer gednderten Seite B in den
CF-Pufferbereich veranlasst. Dies erfolgt durch eine spezielle Hardwaresignalisierung,
welche, ohne einen Prozesswechsel auszulosen, veranlasst, dass das Invalidierungsbit fiir
B in allen Rechnern gesetzt wird, in denen noch die alte Version von B gepuffert ist.

In den Rechnern wird durch Abfragen des Invalidierungsbits vor einem Pufferzugriff
der Zugriff auf veraltete Seiten umgangen. Die aktuelle Version der Seite kann dann oft
vom CF-Pufferbereich eingelesen werden. Dies ist nicht nur deutlich schneller als ein
Einlesen von Plattenspeichern, sondern auch schneller als ein Seitentransfer iiber das
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Netzwerk mit einem allgemeinen Kommunikationsprotokoll. Durch die CF-Unterstiitzung
kann die Kohédrenzkontrolle trotz einfacher Verfahren wie Force und broadcast- bzw. mul-
ticast-artiger Invalidierung insgesamt mit einem moderaten Overhead gelost werden. Zur
weiteren Reduzierung des Overheads kann die Uberwachung von Seiteninvalidierungen
fiir Segmente umgangen werden, die (zeitweise) nur von einem Rechner genutzt werden
bzw. auf denen nur gelesen wird [14]. Durch das Ausschreiben gednderter Seiten in den
CF-Pufferbereich bleibt die Version der Seiten auf den Plattenspeichern zunichst ungeén-
dert. Aufgrund der begrenzten Grof3e des CF-Pufferbereiches sind daher geédnderte Seiten
kontinuierlich vom CF (iiber die Hauptspeicher der Rechner) auf die Plattenspeicher aus-
zuschreiben (,,Cast Out®).

Die skizzierten Verfahren insbesondere zur Kohidrenzkontrolle fiihren zu einer er-
heblichen Zugriffsdichte auf die CF. Einerseits ist wegen Force jede gednderte Seite in
den CF-Pufferbereich zu schreiben. Zudem ergeben sich viele Lesezugriffe auf den CF-
Pufferbereich. Hinzu kommen die CF-Belastungen fiir die Bearbeitung von Sperraufrufen
und Multicast-Invalidierungen. Aufgrund der sehr kurzen Zugriffszeiten kénnen dennoch
sehr hohe Transaktionsraten mit Zehntausenden von Transaktionen pro Sekunde ohne
Engpisse erreicht werden. Dies gilt umso mehr, da pro CF mehrere Prozessoren nutzbar
sind sowie mehrere CF-Einheiten konfiguriert werden konnen.

Zur dynamischen Lastbalancierung wird von den Transaktionsmonitoren CICS und
IMS ein entsprechendes Transaktionsrouting unter Nutzung von Auslastungsinformatio-
nen in der CF unterstiitzt. Dabei erfolgt eine Zusammenarbeit mit einem Workload-
Manager (WLM) des z/OS-Betriebssystems, um aktuelle Auslastungsinformationen
sowie globale Leistungsvorgaben bei der Lastverteilung zu beriicksichtigen. Ein dynami-
sches affinitidtsbasiertes Routing von Transaktionen, um eine moglichst hohe rechnerspe-
zifische Lokalitdt im Zugriffsverhalten und entsprechend wenige Pufferinvalidierungen
zu erreichen, wird jedoch nicht verfolgt.

DB2 PureScale

Seit dem Jahr 2009 wird mit DB2 PureScale der Shared-Disk-Ansatz fiir DB2 auch auf
Unix-(Linux-, AIX-)Clustern unterstiitzt, vorrangig fiir OLTP-Anwendungen [1]. Es kon-
nen dabei bis zu 128 Rechner genutzt werden, wobei die Realisierung der shared-disk-
spezifischen Aufgaben der Synchronisation und Kohérenzkontrolle sich eng an dem Paral-
lel Sysplex orientiert. Insbesondere werden der Coupling Facility entsprechende zentrale
Einheiten, sogenannte ,,Cluster Caching Facilities* (Primér- und Standby-Version), zur
Verwaltung der globalen Sperrinformationen sowie eines globalen Pufferbereiches fiir ge-
anderte Seiten genutzt. Der Zugriff auf diese Knoten erfolgt per RDMA-Kommunikation
(Remote Direct Memory Access) iiber Infiniband- oder 10-Gigabit-Ethernet-Verbindun-
gen, womit eine Sperranforderung in 10-15 Mikrosekunden und ein Seitenzugriff in unter
100 Mikrosekunden durchfiihrbar sein sollen. Wie im Parallel Sysplex wird nur eine grobe
Sperrinformation zentral gefiihrt. Zur Kohédrenzkontrolle wird eine Force-Strategie (Aus-
schreiben geédnderter Seiten in den globalen Cache) sowie eine RDMA-basierte Multicast-
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Invalidierung fiir alte Seitenversionen verwendet. Die Aufgaben des Sysplex Timer wer-
den nunmehr softwareseitig realisiert.

14.6 Ubungsaufgaben

Ubung 14.1 (Zentrale Sperrverfahren)
In Verteilten DBS wurden zentrale Sperrverfahren als ungeeignet eingestuft. Warum kom-
men sie fiir Shared Disk eher in Betracht?

Ubung 14.2 (Lese- und Schreibautorisierungen)

Auf ein Objekt O ergebe sich folgende Verteilung von R- und X-Sperranforderungen in
den Rechnern R1, R2 und R3, wobei jede Sperranforderung durch eine andere Transakti-
on verursacht sei.

Zeitpunkt R1 R2 R3

tl X

t2 R

t3 X

t4 R

t5 R
t6 R

t7 R

8 R
9 X

Mit einem einfachen zentralen Sperrprotokoll sind 18 Nachrichten zur Behandlung der
9 Sperranforderungen erforderlich. Wie viele Nachrichten werden benétigt, falls Lese-
und Schreibautorisierungen unterstiitzt werden? Wie dndert sich die Nachrichtenzahl,
wenn auch die Nachrichten zur Sperrfreigabe beriicksichtigt werden? Eine Sperre soll
dabei mit 1 Nachricht (unquittiert) freigegeben werden.

Ubung 14.3 (Synchronisation mit fester GLA-Zuordnung)

Fiir das Beispiel in Aufgabe 14.2 soll ein verteiltes Sperrverfahren mit fester logischer
GLA-Zuordnung eingesetzt werden, wobei R1 die GLA fiir das Objekt halte. Wie viele
Nachrichten sind fiir die Anforderung sowie Freigabe der Sperren erforderlich

e ohne Leseautorisierungen,
e mit Leseautorisierungen?

Ubung 14.4 (Dynamische GLA-Zuordnung)
Fiir das Beispiel in Aufgabe 14.2 soll ein verteiltes Sperrverfahren mit dynamischer GLA-
Zuordnung eingesetzt werden.
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e Wie viele Nachrichten sind fiir die Anforderung sowie Freigabe der Sperren erforder-
lich, wenn R3 der fiir das Objekt zustdndige Directory-Knoten ist und die GLA am
ersten GLM-Rechner verbleibt?

e Ist die Verwendung von Leseautorisierungen sinnvoll?

Ubung 14.5 (On-Request-Invalidierung und Autorisierungen)

Eine On-Request-Invalidierung verlangt vor dem Objektzugriff die Priifung durch den
GLM, ob eine gepufferte Seite noch aktuell ist. Mit Lese- und Schreibautorisierungen sol-
len jedoch Sperren lokal vergeben werden, um Kommunikation mit dem GLM einzuspa-
ren. Funktioniert die On-Request-Invalidierung auch bei Einsatz dieser Autorisierungen?

Ubung 14.6 (On-Request-Invalidierung)
Seite B sei in R2 und R3 in der giiltigen, gegeniiber dem Externspeicher ungeinderten
Version gepuffert.

R1 R2 R3 R4

=

I I I |

In dieser Situation sollen nacheinander folgende Operationen ausgefiihrt werden:

1. Schreibzugriff auf B in Rechner R1,
2. Lesezugriff auf B in Rechner R4,
3. Schreibzugriff auf B in Rechner R2.

Zur Erkennung von Pufferinvalidierungen sollen Versionsnummern fiir gednderte Seiten
verwendet werden (Ausgangswert 18), zur Update-Propagierung ein Noforce-Ansatz mit
direkten Seitentransfers. Untersuchen Sie die Bearbeitung obiger Aktionen fiir die folgen-
den beiden Protokolle:

(a) zentrales Sperrprotokoll (ohne Autorisierungen) mit dynamischer Page-Owner-
Zuordnung,

(b) verteiltes Sperrverfahren mit fester GLA-Zuordnung (ohne Leseautorisierungen) und
fester, mit der GLA-Zuordnung iibereinstimmender Page-Owner-Zuordnung (R2 sei
der GLA-Rechner fiir B).

Geben Sie in beiden Fillen die anfallenden Zwischenschritte an, insbesondere Anderun-
gen der Sperreintrige, Versionsnummern, der Page-Owner-Zuordnung sowie notwendige
Seitentransfers. Wie viele Nachrichten fiir Sperranforderungen und -freigabe sowie Sei-
tentransfers und wie viele Externspeicherzugriffe werden in beiden Fillen fiir die drei
Seitenzugriffe benotigt?
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Ubung 14.7 (Haltesperren)

Geben Sie an, wie das Beispiel in Aufgabe 14.6 bearbeitet wird, falls ein zentrales Sperr-
protokoll mit Haltesperren (Lese- und Schreibautorisierungen) eingesetzt wird. Zu Beginn
liege eine RA-Haltesperre in R2 und R3 vor. Der Seitenaustausch soll wiederum iiber das
Kommunikationsnetz erfolgen. Wie ist der hohe Nachrichtenbedarf zu erkldren?

Ubung 14.8 (Nahe Kopplung und Mehrversionensynchronisation)

Zur Unterstiitzung einer Mehrversionensynchronisation fiir SD-DBS sind insbesondere
Lesetransaktionen die zu ihrem Transaktionsbeginn giiltigen DB-Objekte zur Verfiigung
zu stellen. Wie konnte eine nahe Kopplung, wie z. B. im Parallel Sysplex, helfen, diese
Funktionalitit zu realisieren?
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Die bisher diskutierten Verfahren zur Konsistenzsicherung in Verteilten Datenbanksyste-
men zielen auf strikte Konsistenz, also kurz gefasst auf die Gewihrleistung der ACID-
Eigenschaften unter allen Umstédnden. Derartige Verfahren skalieren jedoch oft nur ein-
geschrinkt und begrenzen die Leistungsfihigkeit der betroffenen Systeme. Daher wurden
und werden gerade in Cloud-Anwendungen abgeschwichte Konsistenzforderungen und
zugehorige Verfahren diskutiert, die besser skalieren, aber Einschriankungen in der Kon-
sistenz bedeuten.

Der erste Abschn. 15.1 motiviert und detailliert den Einsatz abgeschwichter Konsis-
tenzforderungen in Cloud-Szenarien. Replikationstechniken, die durch derartige abge-
schwichte Konsistenzforderungen ermoglicht werden, werden in Abschn. 15.2 behandelt.
Abschlieend wird die Realisierung derartiger Verfahren in kommerziellen Cloud-Daten-
banken thematisiert (Abschn. 15.3).

15.1 Konsistenzanforderungen in Cloud-Szenarien

Gerade in Cloud-Szenarien — aber nicht nur dort — werden die klassischen ACID-For-
derungen oft als zu rigide angesehen. Wir diskutieren zuerst von ACID abweichende
Eigenschaften und betrachten dann das sogenannte CAP-Theorem, das gern zur Moti-
vation abgeschwichter Konsistenzforderungen herangezogen wird.

15.1.1 Von ACID zu BASE

Die ACID-Eigenschaften fordern fiir klassische Transaktionen die Einhaltung von Ato-
maritédt, Konsistenz, Isolation und Dauerhaftigkeit. Alle diese Forderungen sind natiirlich
weiterhin anzustrebende Ziele in der Datenhaltung, aber in verteilten Systemen nicht ein-
fach zu erreichen. Insbesondere Atomaritit (,,ganz-oder-gar-nicht) und Isolation bzw.
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Tab.15.1 ACID vs. BASE

ACID BASE

Starke Konsistenz Schwache Konsistenz

Fokus: Isolation Fokus: Verfiigbarkeit
Pessimistische Synchronisation Optimistische Synchronisation
Globales Commit Entkoppelte lokale Commits

Konsistenz konnen hundertprozentig nur durch Verfahren erzielt werden, die schlecht ska-
lieren oder empfindlich gegeniiber bestimmten Ausfillen reagieren.

Brewer argumentiert in [2]', dass in vielen Szenarien statt der klassischen ACID-
Eigenschaften die BASE-Anforderungen im Mittelpunkt stehen. BASE steht hierbei fiir
Basically Available, Soft-state und Eventual Consistency. Hier sind die drei folgenden
Ziele gemeint:

e Basically available. Die Erreichbarkeit hat in vielen Cloud-Anwendungen hochste Prio-
ritidt. So sollten die Daten eines Onlinehandels immer erreichbar sein, um Kunden 24 h
am Tag Zugriff auf das Onlineangebot zu geben.

e Soft state. In klassischen Datenbankanwendungen ist die Einhaltung eines konsistenten
globalen Zustands (,,State*) eines der zentralen Ziele. In vielen Webanwendungen ist
dagegen ein globaler konsistenter Zustand zwar erstrebenswert, aber nicht unbedingte
Notwendigkeit. Kurzzeitige Inkonsistenzen bei replizierten Datenbestinden und appro-
ximative Antworten, die auf nichthundertprozentigen Aktualisierungen basieren, sind
tolerierbar.

e Eventual consistency. Strikte Konsistenz im Sinne, dass alle Clients immer die gleiche
Sicht auf verteilte bzw. replizierte Datenbestéinde haben, ist oft nicht zwingend erfor-
derlich. Eventuelle Konsistenz erlaubt, dass einzelne Clients zwischenzeitlich veraltete
Daten zu sehen bekommen konnen, dass aber schlussendlich auf jeden Fall ein konsis-
tenter Zustand erreicht wird.

Tabelle 15.1 zeigt einige der Unterschiede in der Realisierung von ACID- vs. BASE-
Systemen auf. Da BASE-Systeme insbesondere die Konsistenzforderung beziiglich der
Isolation lockern, konnen sie einfacher und schneller arbeiten.

15.1.2 Das CAP-Theorem

Das CAP-Theorem, das von Brewer im Jahr 2000 in einer Keynote zur Beschreibung der
Zielkonflikte in verteilten Systemen genutzt wurde, hat im Bereich skalierbarer verteilter
Systeme eine gewisse Beriihmtheit erreicht, obwohl es sich gar nicht um ein Theorem im

! Das eigentliche Zitat beinhaltet nur eine einseitige Kurzfassung. Die inhaltlichen Verweise bezie-
hen sich auf den zugehorigen Foliensatz der Keynote.
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Abb.15.1 CAP-Theorem:
Konsistenz, Verfiigbarkeit,
Partitionierungstoleranz

A
Verfugbarkeit

P
Partitionierungs-

toleranz

strengen Sinne handelt. Das CAP-Theorem besagt, dass fiir verteilte Systeme mit gemein-
samen Datenbestidnden (,,networked shared-data systems®) von den drei Eigenschaften
Konsistenz (C fiir Consistency), Verfiigbarkeit (A fiir Availability) und Partitionierungsto-
lerenz (P fiir Tolerance for Network Partitions) nur zwei dieser Eigenschaften gleichzeitig
garantiert werden konnen und deshalb eine aufgegeben bzw. abgeschwicht werden muss.

Das CAP-Theorem entstammt der Keynote [2] und wird seitdem in der Diskus-
sion abgeschwichter Konsistenz in verteilten Szenarien gerne zitiert. Leider ist das
CAP-Theorem selbst nicht in dem zitierten Tagungsbandbeitrag, sondern nur in dem
zugehorigen Foliensatz zu finden. Zwolf Jahre spéter diskutiert Brewer die Konsequenzen
aus dem CAP-Theorem und aktuelle Tendenzen [3]. Gilbert und Lynch [7] konkretisieren
das CAP-Theorem und seine Varianten zwei Jahre nach Brewers Keynote und betrachten
unterschiedliche Ausprigungen je nach Annahmen iiber das zugrunde liegende Netzwerk.

Abbildung 15.1 zeigt die Originalvisualisierung der drei in Konflikt stehenden Eigen-
schaften im CAP-Theorem. Diese Eigenschaften bedeuten im Einzelnen:

o C (Konsistenz). Alle Teilnehmer sehen gleiche Zustidnde der Daten, auch im Fall von
Updates.

o A (Verfiigbarkeit). Alle Teilnehmer finden jederzeit eine Kopie der benétigten Daten,
auch in Fehlersituationen wie Verbindung oder Knotenausfillen.

e P (Partitionierungstoleranz). Auch wenn das Netzwerk partitioniert wird (also zwei
oder mehr unverbundene Teilnetze entstehen), konnen alle Systemeigenschaften ge-
wihrleistet werden.

Abbildung 15.2 illustriert das durch das CAP-Theorem betrachtete Problem. Auf zwei
Knoten sind Replikate eines Datenobjektes D gespeichert. Auf Knoten 1 wird eine An-
derung U; von D ausgefiihrt. Zur Sicherung eines konsistenten Zustandes muss diese
Anderung zum Knoten 2 propagiert werden, indem eine Nachricht M zu Knoten 2 ge-
sendet und dort verarbeitet wird. Wird anschlieBend am Knoten 2 auf das Datenobjekt D
zugegriffen, so kann der aktualisierte Zustand gelesen werden. Im Fall einer Netzwerkpar-
titionierung kann allerdings die Nachricht M nicht zugestellt werden. Zur Sicherstellung



356 15 Konsistenzin Cloud-Datenbanken

Knoten 1 Knoten 2

@ update(D) ~ @ read(D)

] e ]

Abb.15.2 Anderungspropagierung bei replizierten Daten

von Konsistenz konnte man die Folge aus Update und Nachricht (U, M) atomar gestal-
ten, d. h. das Update nur dann durchzufiihren, wenn es auch propagiert werden kann. Dies
schrinkt allerdings die Verfiigbarkeit ein, da dann bei Netzwerkpartitionierung das Update
nicht durchgefiihrt werden kann. Alternativ konnte man versuchen, das Lesen auf Knoten
2 erst nach dem Empfang von M zu erlauben. Hierfiir muss jedoch von Knoten 1 aus kon-
trolliert werden, wann das Lesen erfolgt, was entweder die Partitionierungstoleranz oder
die Verfiigbarkeit einschrénkt.

In dem spiteren Artikel [3] hat Brewer klargestellt, dass die ,,2 aus 3 Eigenschaften*-
Interpretation eine zu starke Vereinfachung ist. Zum einen sind gerade Verfiigbarkeit und
Konsistenz keine rein binidren Eigenschaften: So gibt es beispielsweise zwischen ,,verfiig-
bar*“ und ,,nicht verfiigbar* allein durch die Dauer der Nichtverfiigbarkeit eine ganze Reihe
moglicher Zustinde. Zum anderen tritt die Notwendigkeit einer Aufgabe von C oder A nur
im Fall einer Netzwerkpartitionierung ein, die eher selten auftritt.

Grundsitzlich ergeben sich als Konsequenz des CAP-Theorems jedoch unterschiedli-
che Systemklassen, je nachdem welche Forderung abgeschwécht wird.

Abbildung 15.3 visualisiert die drei moglichen Abschwéchungen jeweils einer der drei
Eigenschaften des CAP-Theorems. Jede dieser Abschwéchungen fiihrt zu einer Klasse

Abb. 15.3 Maogliche Abschwichungen von CAP, a eingeschrinkte Konsistenz, b eingeschrinkte
Verfiigbarkeit, ¢ eingeschrinkte Toleranz gegen Netzwerkpartitionierungen
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von Systemen, die praktische Relevanz haben. Wir werden diese drei Ansétze nun kurz
skizzieren, bevor wir einen der drei, der fiir Cloud-Szenarien typisch ist, vertiefen.

AC-Systeme: Verzicht auf Partitionierungstoleranz
Abbildung 15.3c skizziert die erste der drei Varianten, in der Verfahren eingesetzt werden,
die sensibel auf Netzwerkpartitionierungen reagieren.

Volle Verfiigbarkeit und strikte Konsistenz fordern gleiche Sicht auf die Daten zu-
sammen mit stindiger Verfiigbarkeit trotz potenziellem Knoten- oder Verbindungsausfall.
Wenn Partitionierungstoleranz nicht durch die Verfahren garantiert wird, miissen entwe-
der alle Knoten miteinander verbunden sein oder alle Knoten befinden sich in einer atomar
ausfallenden Einheit (wenn Ausfall, dann von allen Knoten).

Typische Losungen aus dieser Systemklasse sind das 2PC-Protokoll oder Cache-Vali-
dierungsprotokolle. So garantiert das 2PC bei Updates die konsistente Aktualisierung aller
Replikate, im Partitionierungsfall kann jedoch kein Commit erreicht werden.

Beispiele fiir Architekturen und Systeme, die diesem Ansatz folgen, gibt es einige. Ein-
zelne Datenbanken, die als zentraler Server in einem verteilten System eingebunden sind,
sind eine einfache Architekturvariante ohne Replikation. Cluster-Datenbanken sind eng
gekoppelt und haben ein vollstindiges Verbindungsnetz, in dem Partitionen nicht auftre-
ten konnen.

CP-Systeme: Verzicht auf Verfiigbarkeit

Hinter der Variante in Abb. 15.3b steht der Ansatz, dass es in bestimmten Szenarien besser
sein kann, dass das komplette System voriibergehend nicht verfiigbar ist, als dass man
die Verteilungstransparenz aufgibt. Im Falle einer Netzwerkpartitionierung wird einfach
gewartet, bis die Knoten und damit deren Daten wieder verfiigbar sind.

Technisch werden u. a. pessimistische Protokolle genutzt, wie etwa Sperrprotokolle. Im
Fall einer Netzwerkpartitionierung sind Minderheitspartitionen nicht verfiigbar und nicht
arbeitsfihig. Klassische verteilte Datenbanken mit Primérkopie- oder Quorum-Replikati-
on arbeiten unter diesen Annahmen.

AP-Systeme: Verzicht auf Konsistenz
Fiir hoch skalierbare Cloud-Datenbanken wird oft die in Abb. 15.3a beschriebene Variante
angestrebt. Die Verfiigbarkeit hat auch im Fall von Netzwerkpartitionierung die hochste
Prioritit. Dies wird auf Kosten der Konsistenz erreicht, indem etwa Updates auf Replika-
ten auch dann zugelassen werden, wenn die Netzwerkverbindung zwischen den Knoten
der Replikate unterbrochen ist. Hierzu werden oft optimistische Strategien verfolgt, die
im Konfliktfall (Replikate werden in unterschiedlicher Weise geindert) spezielle Konflik-
tauflosungsstrategien erfordern.

Derartige Strategien werden in vielen Cloud-Architekturen genutzt, sodass wir sie im
Folgenden detailliert behandeln werden.
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15.1.3 Abgeschwachte Konsistenzmodelle

Der Verzicht auf strikte Konsistenz ist eine der Moglichkeiten, auf das CAP-Theorem
zu reagieren. Allerdings mochte man (auch in verteilten) Datenbankanwendungen nicht
vollig ohne ein Konsistenzkriterium auskommen. Hier kann man nun verschiedene Kon-
sistenzgrade festlegen, die eine Abschwichung der diesbeziiglichen Datenkonsistenz er-
moglichen.

Fiir die Erlduterungen zu den Konsistenzgraden nutzen wir das Szenario in Abb. 15.4.
Drei Teilnehmer A, B und C haben Zugriff auf ein Datenbankobjekt D, das in einer
verteilten Datenbank repliziert verwaltet wird. Teilnehmer A #dndert den Zustand von D
vom initialen Wert D auf den neuen Zustand D, der an alle Replikate propagiert werden
muss. Teilnehmer C mochte den Wert von D lesen.

e Mit strong consistency wird die strikte Konsistenz des ACID-Modells charakterisiert.
Nachdem ein Update abgeschlossen ist, liefern alle folgenden Lesezugriffe anderer
Prozesse den neuen Wert.

e Schwache Konsistenz, also weak consistency, garantiert dagegen nicht, dass bei nach-
folgenden Zugriffen tatséchlich D, geliefert wird, etwa weil das Update noch nicht zu
dem Knoten propagiert wurde, von dem gelesen werden soll. Der neue Wert D; wird
von den anderen Teilnehmern erst nach gewissen Bedingungen gelesen.

e Unter eventual consistency* wird eine spezielle Form der schwachen Konsistenz ver-
standen. Nach einem Update von Dy auf D; werden alle lesenden Prozesse ,,irgend-
wann* tatsidchlich D; zu sehen bekommen: Dies kann garantiert werden, sofern irgend-
wann keine neuen Updates im System erfolgen.

Eventual Consistency kann mit verschiedenen Formen eingesetzt werden. Diese Varianten
werden wir im Folgenden kurz charakterisieren.

Abb. 15.4 Szenario fiir abge- updaie:DO—* D, read(D)
schwichte Konsistenzmodelle
A B C
\ \ /
verteilte und
replizierte
Datenbank

2 Eine passende deutsche Ubersetzung hat sich bisher nicht etabliert.
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Varianten von Eventual Consistency

Die Aussage, ,,sehen irgendwann tatsidchlich den neuen Wert®, als Charakterisierung von
Eventual Consistency kann man unterschiedlich konkretisieren und mit weiteren Bedin-
gungen versehen [14]:

e causal consistency: Wenn A den Knoten B kontaktiert und damit tiber das Update
informiert hat, wird B dann tatsdchlich D, lesen. Dies gilt aber nicht fiir den Knoten C'!

e read-your-writes: Nach seinem eigenen Update wird A garantiert immer den neuen
Wert D, lesen. Dies kann beispielsweise realisiert werden, indem alle folgenden Lese-
operationen von A4 vom gleichen Knoten verarbeitet werden, sodass die Propagierung
der Updates zu anderen Replikaten keine Rolle spielt.
session consistency: Entspricht read-your-writes innerhalb einer Sitzung.
monotonic reads: Wenn ein Prozess einmal ein Dy gesehen hat, wird er niemals danach
ein D; miti < k lesen.

e monotonic writes: Garantiert die Serialisierung der Schreiboperationen eines Prozes-
ses.

Eventual consistency ist somit nicht nur eine Charakterisierung einer bestimmten abge-
schwichten Konsistenz, sondern bildet eine ganze Familie von formalen Charakterisie-
rungen.

15.2 Replikation in Cloud-Datenbanken

Die in Kap. 13 vorgestellten klassischen Replikationsverfahren zielen auf eine /-Kopie-
Konsistenz — den zugreifenden Prozessen wird die ,,Illusion* vermittelt, dass sie auf eine
einzige Kopie des Datenbestandes zugreifen und somit immer den aktuellsten Wert sehen.
Diese Illusion kann nur aufrechterhalten werden, wenn ein Zugriff auf veraltete Werte
(etwa in Folge einer Netzwerkpartition) so lange zuriickgehalten wird, bis der Wert aktua-
lisiert ist. In diesem Sinne sind derartige Verfahren pessimistisch. In verteilten Systemen,
in denen der Zugriff iiber weite Entfernungen, etwa iiber das Internet, erfolgt oder in denen
mobile Computer teilnehmen, bedeutet dies eine nicht zu unterschitzende Beschriankung
der Verfiigbarkeit.

Optimistische Verfahren zur Replikation verzichten auf die 1-Kopie-Konsistenz zu-
gunsten der Verfiigbarkeit. Als Resultat sind nun Strategien zur Konflikterkennung und
-auflésung notwendig.

15.2.1 Optimistische Replikation

Saito und Shapiro [11] haben 2005 einen umfangreichen Survey zu Techniken der op-
timistischen Replikation veroffentlicht, der eine grofle Zahl an Systemen vergleicht, die
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Techniken der optimistischen Replikation einsetzen. Viele dieser Techniken kénnen auf
Cloud-Datenbanken iibertragen werden. Wir verzichten an dieser Stelle auf eine vollstdn-
dige Behandlung der Designvarianten, sondern greifen nur einige Aspekte und konkrete
Verfahren heraus, die aktuell in Cloud-Datenbanken von Bedeutung sind.

Optimistische Replikation geht davon aus, dass Konflikte eher selten auftreten. Erste
bekannte Einsatzgebiete waren verteilte Dateireplikate etwa in Versionsverwaltungssyste-
men, bei denen unterschiedliche Programmdateien selten gleichzeitig von unterschiedli-
chen Entwicklern manipuliert werden. Wenn dann tatséchlich doch ein Konflikt auftritt,
kann dieser entdeckt und repariert werden (bei Programmdateien gibt es dann spezifische
Formen des Mischens von Programmdateien).

15.2.2 Phasen der optimistischen Replikation

Abbildung 15.5 visualisiert die bei einer optimistischen Replikation notwendigen Schritte.
Der Ablauf beim Ausfiihren von Anderungen auf Replikaten erfolgt hierbei in fiinf
Phasen [11]:

1. Update-Einreichung (engl. operation submission): Teilnehmer am verteilten System
reichen ihre Anderungsoperationen unabhingig voneinander ein.

2. Update-Propagierung (engl. propagation): Die unterschiedlichen Knoten kommuni-
zieren miteinander und tauschen die eingereichten Update-Anforderungen aus. Alle
Knoten mit Replikaten kennen jetzt die Anderungsanforderungen.

3. Reihenfolgebestimmung (engl. scheduling): Die Knoten legen lokal die Reihenfolge
fest, in der die Anderungen auf den Replikaten ausgefiihrt werden. Dies erfolgt nach
festgelegten Regeln, das Ergebnis ist aber im Allgemeinen nichtdeterministisch und
somit potenziell unterschiedlich auf den einzelnen Knoten.
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Abb.15.5 Phasen der optimistischen Replikation



152 Replikation in Cloud-Datenbanken 361

4. Konfliktauflosung (engl. conflict resolution): Knoten erkennen Konflikte und transfor-
mieren die diese verursachenden Operationen zu einem kombinierten Update, der die
Semantik der Anderungsanforderungen (wenn moglich) wahrt. Die Konfliktauflosung
wird den anderen Knoten vorgeschlagen.

5. Commit-Phase (engl. commitment): Die Knoten kommen zu einem Konsens iiber die
Update-Reihenfolge sowie die Ergebnisse der Konfliktauflosung. Es erfolgt ein globa-
les Commit.

Der Ansatz und die Phasen der optimistischen Replikation implizieren einige Freiheits-
grade bei der Realisierung von optimistischen Replikationsverfahren [11]:

o Anzahl der Schreiber. Ein ausgewihlter Masterprozess initiiert alle Anderungsopera-
tionen oder alle Replikatbesitzer initiieren unabhiingig Anderungen.

e Art der Anderungsoperationen. Hier konnen physische Objekte komplett iiberschrie-
ben oder logische Update-Operationen genutzt werden. Es erfolgt also entweder ein
Transfer der (neuen) Daten oder der Transfer von Operationen.

o Reihenfolgebestimmung. Hier kann man syntaktische Kriterien anwenden, etwa zeit-
stempelbasierte Verfahren, oder anwendungsspezifische Regeln festlegen.

o Konfliktbehandlung. Hier gibt es ein ganzes Spektrum an Designvarianten, das wir im
Folgenden ausfiihrlicher diskutieren werden. Auch hier kann man wieder syntaktische
von semantischen Ansitzen unterscheiden.

e Propagierungsstrategie. Propagierung kann aktiv oder reaktiv betrieben werden. Die
Topologie und eventuelle Dynamik des Netzwerks beeinflusst ebenfalls die moglichen
Strategien. Ein bekanntes Beispiel ist die epidemische Propagierung, die wir in Ab-
schn. 15.2.5 kurz diskutieren werden.

o Konsistenzkriterium. Mit einem geeigneten Konsensprotokoll (vergleiche Abschn. 11.2
und darauffolgende Abschnitte) muss Konsens iiber Reihenfolge, eventuelle Transfor-
mationen und Konfliktbehandlung erreicht werden. Je nach Verfahren kann strenge
Konsistenz oder eventual consistency erreicht werden.

15.2.3 Konflikterkennung und Strategien der Konfliktauflosung

Die Konflikterkennung und -auflosung ist bei der optimistischen Replikation von zentraler
Bedeutung. Das Spektrum reicht hierbei von restriktiven Ansétzen, die Konflikte vermei-
den, anstatt sie zu bereinigen, bis hin zu semantischen Verfahren, die anwendungsspezifi-
sche Losungsstrategien realisieren. Wir diskutieren im Folgenden einige dieser Ansitze.

Abbildung 15.6 skizziert das Spektrum an Verfahren, die bei Konfliktvermeidung, Kon-
flikterkennung und Konfliktlosung eingesetzt werden konnen:

o Vermeidung von Konflikten. Faktisch kann man Konflikte vermeiden, indem man einen
ausgezeichneten Rechner als Replikationsmaster auszeichnet. Dieser legt die Reihen-
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Abb.15.6 Konfliktstrategien

folge der auszufiihrenden Updates fest. Dies geht allerdings auf Kosten der Verfiigbar-
keit und fiihrt zu einem pessimistischen Ansatz.

e Ignorieren von Konflikten. Indem neue Anderungsanforderungen einfach das Replikat
tiberschreiben und verspitete Schreiboperationen ignoriert werden, lassen sich auch
Konflikte ignorieren. Hierbei besteht jedoch die Gefahr von lost updates. Nach dem
Autor des Majority-Consensus-Verfahrens, bei dem dies zur Anwendung kommt, wird
das Prinzip auch Thomas-Write-Rule genannt.

o Reduktion der Konfliktfille. Verschiedene Ansitze verringern die Wahrscheinlichkeiten
von Konflikten. Typische Malnahmen sind Verkleinerung der Groe von Replikaten
und schnellere Anderungspropagierung, die entweder das Replikationsgranulat oder
das Zeitfenster fiir mogliche Konflikte verkleinern.

o FEntdecken und Reparieren: syntaktische Verfahren. Syntaktische Verfahren zur Kon-
flikterkennung nutzen Metadaten wie Zeitstempel oder die in Abschn. 15.2.4 vorge-
stellten Vektoruhren zur Erkennung von Konfliktsituationen.

o Entdecken und Reparieren: semantische Verfahren. Semantische Verfahren nutzen an-
wendungsspezifische Regeln zur Erkennung und Behandlung von Konflikten. Etwa
konnte ein Hotelbuchungssystem konfliktierende Buchungen auf demselben Raumob-
jekt akzeptieren, sofern die Buchungszeitrdume disjunkt sind.

15.2.4 Vektoruhren

Syntaktische Verfahren nutzen typischerweise Zeitstempel oder andere Metainformatio-
nen zur Erkennung von Konfliktsituationen oder zur Bestimmung der Ausfiihrungsrei-
henfolge von Anderungsanforderungen. Zeitstempel allein beinhalten aber in einigen Si-
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tuationen nicht geniligend Information, um echte Konflikte von méglichen Konflikten zu
unterscheiden. Wird etwa im Fall einer Netzwerkpartitionierung das gleiche Datenobjekt
von zwei Knoten unabhiéngig voneinander geédndert, so kann mit Zeitstempeln nur die Rei-
henfolge der Anderungen — unter Annahme einer globalen Uhr — erkannt werden, nicht
jedoch, dass die Anderungen in Konflikt zueinander stehen. Ein Ausweg sind hierbei die
vector clocks oder auf Deutsch Vektoruhren. Das Prinzip der Vektoruhren wurde von meh-
reren Gruppen unabhéngig vorgeschlagen, um Kausalitit in verteilten Berechnungen zu
modellieren [10, 6,9, 12, 1].

Eine Vektoruhr ist eine Verallgemeinerung einer Uhr, die als Update-Zihler einen Wert
hochzihlt. Anstatt eines einzelnen Zihlers gibt es einen Vektor von Zihlern. Die Vektor-
eintrége fiir ein repliziertes Datenobjekt bestehen aus einem Zihler pro Replikat. Wird ein
Replikat auf den Knoten A, B, C gehalten, konnte ein Wert des Vektors (A: 1, B:1,C:2)
lauten. Als Konvention werden mit 0 besetzte Felder weggelassen, also entspricht (B: 1)
dem Vektor (A:0, B:1,C:0). Im Kontext der optimistischen Replikation bedeutet der
Vektor (A: 1, B: 1, C:2), dass der diesen Vektor lesende Prozess weil3, dass A und B be-
reits ein lokales Update ihres Replikats vorgenommen haben und C bereits zwei Updates.
In diesem Kontext werden Vektoruhren dann auch als Versionsvektoren bezeichnet.

Im Replikationsprozess hilt jeder Teilnehmer fiir jedes replizierte Datenobjekt eine lo-
kale Vektoruhr. Wird ein Anderungsauftrag lokal ausgelost, inkrementiert der Teilnehmer
seinen Vektorwert um 1. Beim Empfangen von Anderungsauftrigen anderer Teilnehmer
werden die lokalen Vektoruhren — nach Priifung auf Konflikte — durch Maximumbildung
aktualisiert.

Vektoruhren erlauben die Bestimmung einer kausalen Reihenfolge zwischen Wissens-
stinden iiber das replizierte Datenobjekt. Beim Vergleich zweier Vektoren VC; und VC,
konnen folgende Situationen auftreten:

o Alle Werte der beiden Vektoren sind gleich:
Vi: VC[i] = V(C,li] .

V' Cy und VC, beschreiben denselben Zustand, also die gleiche Anderungshistorie.
e Der Vektor VC, dominiert den Vektor VCi:

Vi: VCi[i] < VGli] A3i VCi[i] < VCali].

Der Vektor VC, beschreibt einen aktuelleren Zustand als VCy, steht aber in kausaler
Beziehung zu V' C,. Hier ist einfach eine Aktualisierung notwendig, es ist jedoch kein
Konflikt aufgetreten.

e Sind die Vektoren weder gleich noch dominiert ein Vektor den anderen, beschreiben
beide Vektoren kausal unabhéngige Zustinde. In diesem Fall liegt ein potenzieller Kon-
flikt vor.
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Abb.15.7 Einsatz von
Vektoruhren zur Konflikter-
kennung

BiBupyqoun

Beispiel 15.1 Abbildung 15.7 beschreibt den Einsatz einer Vektoruhr. Beginnend mit
einem Vektor, bei dem alle Werte auf 0 gesetzt wurden, @ndern die Prozesse A und B
nacheinander das Datenobjekt, sodass der Vektor (A: 1, B: 1) resultiert.

Die Prozesse C und D erfahren von der Anderung durch B (und damit von der
Anderung durch A), initiieren aber unabhingig voneinander auf ihren lokalen Replika-
ten eine Anderung — eine klassische Konfliktsituation. Die resultierenden Vektoruhren
(A:1,B:1,C:1,D:0) und (A:1,B:1,C:0, D: 1) sind unabhéngig voneinander, da sie
weder gleich sind noch eine die andere dominiert.

Der Konflikt wird entdeckt, sobald ein Knoten E die Anderungsanforderungen der
Prozesse C und D erhilt. |

15.2.5 Epidemische Propagierung

In einem System mit optimistischer Replikation miissen alle Replikate die Anderungsan-
forderungen tatsichlich erhalten. Das Kommunikationsnetzwerk ist dabei moglicherweise
groB3, zeitweilig partitioniert und dynamisch.

Eine einfache Propagierungsstrategie nutzt Analogien zu Epidemien, die iiber lokale
.Ansteckung* wie Krankheitserreger ein Netzwerk mit der Anderungsanforderung in-
fizieren. Diese Variante ist als epidemische Propagierung (engl. epidemic propagation)
bekannt.

Epidemische Propagierung basiert auf paarweiser Kommunikation mit zufillig ge-
wihlten Partnern, die pro Runde ,,infiziert”, d. h. beispielsweise iiber Updates informiert
werden. Bei n Teilnehmern, bei denen ein Teilnehmer jeweils O(logn) nichtinfizierte
Teilnehmer ansteckt, sind alle Knoten nach O(log n) Runden angesteckt und haben damit
die Anderung erhalten. Die Bestimmung des Anderungsstandes kann iiber die eingefiihr-
ten Vektoruhren erfolgen.

Verteilt steuern kann man dies dadurch, dass Knoten bei einer Anderungsanforderung
in einen Zustand des rumor mongering, also des ,,Geriichteverbreitens®, geraten und aktiv
weitere Knoten ansprechen. Wenn zu viele Knoten das Geriicht schon kennen, lédsst die
Bereitschaft des derart aktiven Knotens ab (Ubergang von einem hot rumor zu einem cold
rumor).
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15.3 Konsistenz in kommerziellen Cloud-Datenbanken

Die bisherigen Ausfiihrungen zu Konsistenzfragen in Cloud-Datenbanken und anderen
verteilten Datendiensten lassen ein weites Losungsspektrum erkennen. Im Folgenden wer-
den wir einige konkrete Systeme exemplarisch unter diesem Gesichtspunkt betrachten.

Cassandra

Cassandra [8] ist ein Apache-Projekt, das urspriinglich von Facebook entwickelt wurde,
seit 2010 aber ein Apache-Top-Level-Projekt ist. Es handelt sich dabei um ein verteiltes
NoSQL-System, das ,elastische Skalierbarkeit — d. h. die Moglichkeit, zur Laufzeit dy-
namisch Knoten hinzuzufiigen — anbietet. Cassandra ist ein horizontal fragmentierter Row
Store: Das Datenmodell umfasst Tabellen von Tupeln, fiir die ein Primérschliissel definiert
werden muss. Dieser (bzw. per Definition die erste Spalte in einem zusammengesetzten
Primérschliissel) wird zur Bestimmung der Partition bei der Partitionierung genutzt. Wei-
terhin konnen Indizes definiert werden. Cassandra bietet eine rudimentidre SQL-dhnliche
Anfragesprache CQL an, die jedoch nur Ein-Tabellen-Anfragen unterstiitzt. Weiterhin
existiert ein einfaches Transaktionskonzept, das Atomaritit und Isolation auf Ebene ein-
zelner Tupel garantiert.

Daten werden repliziert gespeichert, sodass hier das oben beschriebene Konsistenzpro-
blem auftritt. Cassandra 16st dies durch ,.einstellbare” Konsistenz (engl. funable consis-
tency). Welche Konsistenzstufe beim Schreiben und Lesen gefordert ist, kann vom Nutzer
fiir einzelne Operationen oder Anwendungen eingestellt werden. Diese Konsistenzstufen
hingen mit dem Replikationsfaktor (der Anzahl der Replikate) zusammen und geben im
Prinzip an, wie viele Replikate antworten miissen, damit die Operation erfolgreich ausge-
fiihrt werden kann. Somit konnen die Operationen auch bei Knotenausfillen durchgefiihrt
werden — ausgefallene Knoten werden spéter repariert. Die wesentlichen Stufen sind dabei
fiir Schreibkonsistenz:

e ALL verlangt, dass das Objekt in das Commit-Log und die Tabelle auf allen Replika-
ten geschrieben wird, bevor die Operation erfolgreich abgeschlossen ist. Dies ist die
hochste Konsistenzstufe bei gleichzeitig geringster Verfiigbarkeit.

o EACH_QUORUM verlangt, dass das Objekt in das Commit-Log und die Tabelle auf einer
Mehrheit der Replikate in allen Datenzentren (sofern definiert) geschrieben wurde.

e QUORUM schwicht dies ab, indem nur das erfolgreiche Schreiben auf einer Mehrheit
der Replikate insgesamt gefordert wird.

e ONE, TWO, THREE fordern, dass das Objekt in das Commit-Log und die Tabelle eines
(ONE), zweier (TWO) oder von drei (THREE) Replikaten geschrieben werden kann.

o ANY bestimmt, dass die Schreiboperation auf mindestens einem Knoten erfolgreich
war. Dies kann sogar dann erfolgen, wenn keines der Replikate verfiigbar ist und die
Operationen nur durch einen sogenannten Hinted Handoff ausgefiihrt wurde. Hierbei
wird die Schreiboperation vom Koordinator in Form eines Hints zwischengespeichert,
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bis die Replikate wieder verfiigbar sind und die Operation iibernehmen konnen. Dies
bietet die geringste Stufe an Konsistenz, sorgt aber fiir geringste Latenzen.

Vergleichbare Stufen gibt es auch fiir Lesekonsistenz, wobei hier die entsprechende An-
zahl von Replikaten antworten muss, bevor die Daten an die Anwendung zuriickgegeben
werden. Intern verwendet Cassandra fiir die Konsistenzsicherung der Replikate das oben
beschriebene Paxos-Protokoll.

Amazon DynamoDB
DynamoDB ist Amazons kommerzieller verteilter NoSQL-Datenbankdienst und kann als
Nachfolger des in [5] beschriebenen Dynamo-Systems sowie des AWS-Dienstes Sim-
pleDB angesehen werden. DynamoDB unterstiitzt Tabellen mit schwach strukturierten
Tupeln (sogenannte Items). Dabei gibt es kein festes Schema: Eine Tabelle ist eine Samm-
lung von Tupeln, deren einziges vorgegebenes Feld der Primérschliissel ist. Dariiber hin-
aus kann fiir jedes Tupel eine eigene Attributmenge definiert werden. Der Primérschliissel
wird genutzt, um mittels einer Hash-Funktion die Daten auf den verschiedenen Dyna-
moDB-Knoten im Amazon-Cluster zu verteilen. Weiterhin wird der Primérschliissel fiir
alle Zugriffe auf einzelne Tupel bendtigt.

Zum Schreiben und Lesen der Daten bietet DynamoDB eine API fiir verschiedene
Programmiersprachen sowie REST-Aufrufe an. Die grundlegenden Zugriffsoperationen
sind dabei:

e PutItem fiigt einen neuen Datensatz mit der gegebenen Attribut-Wert-Liste ein bzw.
ersetzt einen existierenden Datensatz mit gleichem Schliissel.

e Die GetItem-Operation liest alle Felder eines iiber einen Primérschliissel identifizier-
ten Datensatzes.

e Mit der Query-Operation ist es moglich, fiir einen festen Primérschliissel Suchkriterien
fiir den Bereichsschliissel, also dem zweiten Schliisselbestandteil, anzugeben. Suchen
iber beliebige Felder wird nicht unterstiitzt.

e FEin Scan erlaubt einen Lauf iiber alle Datensitze mit Angabe von Filterkriterien.

Auch in DynamoDB werden Daten repliziert gespeichert. Fiir Leseoperationen kann
mit einem ConsistentRead-Parameter daher festgelegt werden, ob starke oder ab-
geschwichte Konsistenz gefordert wird. Bei starker Konsistenz wird das Ergebnis der
aktuellsten Schreiboperation aller Replikate geliefert. Dies kann natiirlich zu Verzégerun-
gen bzw. reduzierter Verfiigbarkeit im Fehlerfall fiihren. Alternativ kann daher auch das
Lesen (speziell Query und GetItem) mit Eventual-Consistency-Garantien durchgefiihrt
werden, sodass u. U. die gelesenen Daten nicht die letzten Updates reflektieren. Amazon
gibt aber an, dass die Konsistenz zwischen allen Replikaten innerhalb von maximal einer
Sekunde hergestellt ist.

Die interne Realisierung von DynamoDB ist nicht 6ffentlich dokumentiert, daher kann
nur auf den Vorgédnger Dynamo verwiesen werden. Dynamo basiert auf einer verteilten
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Hash-Tabelle mit Consistent Hashing (siehe auch Abschn. 6.6.1), wobei Replikate zu den
Nachfolgern des Originalknotens im Ring zugewiesen werden. Die Ausfallsicherheit wird
durch ein sogenanntes Sloppy Quorum erhoht, wonach nur eine bestimmte (definierbare)
Anzahl von Replikaten die Lese- bzw. Schreiboperation erfolgreich durchfiihren miis-
sen. Die dadurch moglicherweise entstehenden unterschiedlichen Versionen werden durch
Vektoruhren erkannt — es bleibt die Aufgabe der Anwendung, den Konflikt zu 16sen oder
einfache Strategien wie die Thomas-Write-Rule zu nutzen. Im Fall von temporéren Kno-
tenausfillen wird mit sogenannten Hinted Handoffs gearbeitet, indem Daten auf anderen
Knoten zwischengespeichert werden. Bei Wiederverfiigbarkeit werden die Differenzen
durch Anwendung von Hash-Bidumen (Merkle-Bdumen) identifiziert und abgeglichen.

Google F1 & Spanner

Nicht alle Cloud-Datenbanken nutzen asynchrone Replikatdnderungen mit eingeschriank-
ten Konsistenzgarantien. Das F1-System von Google soll die Skalierbarkeit und Ver-
fligbarkeit von NoSQL-Systemen wie BigTable mit den Konsistenzgarantien von SQL-
Systemen, also den klassischen ACID-Eigenschaften, verbinden [13].

F1 setzt auf dem verteilten Datenbanksystem Spanner [4] auf. Spanner benutzt ein
Paxos-Protokoll mit einem aufgesetzten 2PC-Protokoll, um verteilte Transaktionen unter
ACID ablaufen zu lassen. Transaktionen haben einen Commit-Zeitstempel, der eine glo-
bale Serialisierungsreihenfolge festlegt. Zusitzlich gibt es einen global safe timestamp,
der etwa 5-10s hinter der realen Zeit zuriickhidngt und der einen Zeitpunkt festlegt, an
dem sicher auf Replikaten gelesen werden kann.

Google F1 unterstiitzt drei Typen von Transaktionen:

e Snapshot transactions sind reine Lesetransaktionen, die Daten zu einem bestimmten
Schnappschusszeitstempel lesen. Typischerweise entspricht dieser Zeitstempel dem er-
wihnten global safe timestamp.

e Pessimistic transactions entsprechen den ACID-Transaktionen des Spanner-Systems.

e Optimistic transactions bestehen aus einer (langen) entkoppelten Lesephase, in der die
Zeitstempel der gelesenen Objekte gesammelt werden, und einer (kurzen) Priif- und
Schreibphase, die wiederum als ACID-Transaktion von Spanner ausgefiihrt wird. Diese
Priifphase priift durch erneutes Lesen die gesammelten Zeitstempel und weist gegebe-
nenfalls die Transaktion bei Konflikten zuriick.

Eine der Kernkomponenten von Spanner zur Sicherstellung der Datenkonsistenz iiber geo-
grafisch verteilte Data Center ist die TrueTime API. Die globale Zeit wird durch ein
System von GPS-Empfingern und Atomuhren in den einzelnen Data Centern gemes-
sen und tiber Intervalle zur Erfassung der Unsicherheit repriasentiert. Weiterhin ist jedem
gespeicherten Datenobjekt ein Zeitstempel zugeordnet. Replikation wird durch ein Paxos-
Protokoll unterstiitzt, indem alle Replikas eine Paxos-Gruppe bilden und eine Schreibope-
ration das Protokoll initiiert.
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15.4 Ubungsaufgaben

Ubung 15.1 (Konfliktauflssung)

Optimistische Replikation ermdglicht auch semantische Konfliktauflosung spezifisch fiir
eine konkrete Anwendungsklasse. Diskutieren Sie fiir die folgenden Anwendungsklassen,
ob und, wenn ja, welche semantischen Konfliktauflosungen méglich wéren.

Programmdateien in Versionsverwaltungssystemen
Kollaborative Dokumenterstellung
Reisebuchungen im Internet
Multiplayer-Onlinerollenspiele

Soziale Netzwerke

Restaurantbewertungen

Routenplanung in der Logistik

Wiirden in diesen Anwendungen die Daten typischerweise relational gespeichert sein?

Ubung 15.2 (Vektoruhren)
Konstruieren Sie je ein Beispiel fiir den Einsatz von Vektoruhren, in dem

e cin Knoten auf ein veraltetes Replikat zugreift und dann eine Aktualisierung angesto-
Ben wird,
e drei Knoten jeweils paarweise unvergleichbare Vektoruhrstinde aufweisen.
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