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Abstract: Eine attraktive Plattformifr groRe Informationssysteme sind Datenbank-
cluster. Sie bieten hohe Leistung, so genanstale-out’ Skalierbarkeit, Fehlerto-
leranz und ein sehr gutes Preis-/Leistungsakniis. Die Herausforderung ist dabei,
ein System zu entwickeln, das sowohl Skalierbarkeit und Leistéhggfeit, als auch
transaktionelle Garantien in sich vereint.

Diese Arbeit untersucht zentrale Aspekte \Datenbankclusterind ihrer Leis-
tungshhigkeit bei der Verwendungdif Online Analytical Processing. Das Ziel ist
eine skalierbare Infrastruktuiif online Decision Support Systeme, die insbesonde-
re Benutzern die Analyse aktueller Daten erlaubt. Die Arbeit verfolgt dabei einen
Ansatz, der auf eineKoordinationsmiddlewardasiert. Es werden innovative Algo-
rithmen zur leistungsfhigen Anfrageverteilung basierend auf approximierten Cache-
Zustinden sowie ein neuartiger Ansatz zur koordinierten Replikationsverwalimng f
groRe Cluster vorgestellt. Die Kombination dieser Technikenoglitht effizientes
Online Analytical Processing mit einem Datenbankcluster, wobei KliepResul-
tataktualiit* gegen Anfragegeschwindigkeit eintauschémhen und ddiber hinaus
sogar in die Lage versetzt werden, Daten vom neusten Stand zu analysieren.

1 Einfahrung

Online analytical processing (OLAP) zielt auf die Analyse der gewaltigen Datenmengen,
die sich in einem Unternehmens oder einer Organisation durch das Tagésggasshm-

meln. Das Ziel ist, strategische Entscheidungen vorzubereiten und genauere Einblicke in
die Beschaffenheit der Gesifte, an der eine Organisation teilnimmt, zu erlangen. Ent-
sprechende Anwendungen reichen von online Shops, die auf Grund des Kundenverhaltens
beliebte Produkte vorschlagen, bis zu internationalen Konzernen, die versiibeethre
Kundenbeziehungsdaten neue profitabkrkle zu identifizieren.

Solche OLAP Systeme iissen sehr gro3e Datenligsle bewviltigen und zugleich kur-

ze Antwortzeiten ffir eine interaktive Nutzung erlauben. Sigissen auflerdem skalieren
kdnnen, das heisst, higglich der anwachsenden Datenmenge einfach erweiterbar sein.
AuRBerdem gewinnt die Anforderung, dass die analysierten Datpfio-date* sein soll-

ten, mehr und mehr an Bedeutung. Nun sind dies nicht nur gaggicke Anforderungen,

sie laufen zudem auch den Leistungsanforderungen des Tagesigegclwider.

Deswegen sind die meisten heutigen OLAP Systeme von den dftdaftischen ope-
rationellen Systemen getrennt. Das bedeutet, dass man bewusst einen Kompromiss zwi-
schen Datenaktuadit, oder auch Datenfrische genannt, und Antwortzeiten eingeht. Die
berbtigten Daten werden periodisch aus den operationellen Datenbanken extrahiert und in
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ein separateBata Warehousegeladen (vgl. Abbildung 1). Dies geschieht dann, wenn das
Tagesgescift moglichst nicht beeintichtigt wird, das heisst bevorzugt Nachts oder am
Wochenende. Diese Architekturentscheidungen ziehen eine ganze Reihe von Problemen
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Abbildung 1: Klassischer Aufbau eines kommerziellen Data Warehouses.

bei der Pflege eines Data Warehouses nach sich. InsbesorinerenkOLAP Nutzer nur
(ver-)altete Daten analysieren und Entscheiduiagstr, die auf aktuelle Daten angewiesen
sind, werden gar nicht unteiggt.

Diese Arbeit pasentiert einen neuen Ansairr fonline Decision Support Systeme, der

es erndglicht, aktuelle,up-to-date* Daten zu analysieren. Der Ansatz basiert auf einem
Datenbankclusterdas ist ein Cluster von géanlichen PCs als Hardware-Infrastruktur

und Standard Datenbankmanagementsystemam-der-Stange” als transaktionelle Spei-
cherschicht. Eine déber liegende Koordinationsmiddleware kapselt die Details und bietet
eine einheitliche, universelle Anfrageschnittstelle. Das Ergebnis ist,Biagenbank von
Datenbanken® entsprechend der Vision \WyperdatenbankefSBG'00]. Ein wichtiges
Entwurfsprinzip eines Datenbankclusters ist seine Komponentenarchitektur. Insbesonde-
re wollen wir den Cluster Dank der Standard Hard- und Softwarekomponenten einfach
aufbauen und erweiterrdknen.

Der Beitrag der hier vorgestellten Dissertatioro{R2] ist der Entwurf, die Implementie-
rung und die Evaluation einer Koordinationsmiddlewdnedine solche Datenbankcluster-
Architektur. Im Zentrum stehen drei neu entwickelte Protokolle zur effizienten Anfra-
geverteilung —Cache Approximation Query Routirg und zur skalierbaren Replika-
tionskontrolle —Coordinated Replication Management sowie ihr Kombination zu
Freshness-Aware Scheduling

Dieser Artikel ist wie folgt aufgebaut: Abschnitt 2 stellt die Systemarchitektur vor und
Abschnitt 3 gibt einen kurzetyberblick tiber unseren Ansatz zum Query Routing. Im
darauf folgenden Abschnitt 4 kommen wir zum Kern der Arbeit, den neu entwickelten
Ansatzen zur Replikationskontrolle und dem Frische-basierten Scheduling. Abschnitt 5
gibt einen kurzen Einblick in die quantitative Evaluation der Verfahren und die wichtigsten
Erkenntnisse. Den Abschluss bildet eine Zusammenfassung.
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2 Systemmodel und Architektur

Transaktionsarten. Wir unterscheiden die Transaktionen, die von Clients gestellt wer-
den (so genannt€lient-Transaktionenin reine Lese- bzw. OLAP-Transaktionend in
Update-TransaktionerEine Lesetransaktion besteht ausschlie3lich aus Anfragen. Eine
Update-Transaktion umfasst mindestens einen Insert, Delete oder Update Befehl — im fol-
genden kurz unter Updates zusammengefasst — sowie eine beliebige Anzahl weiterer SQL
Befehle. Entkoppelt®efresh-Subtransaktion@nopagieren die Aenderungen im Cluster.

Architektur.  Ein Datenbankclusterist ein Cluster von Standard PCs, jeder mit seinem
eigenen vorinstallierten Datenbankmanagementsystem (DBMS) als transaktionelle Spei-
cherschicht. Wir nehmen an, dass alle Clusterknoten homogen sind, das heisst, dass sie alle
das gleiche DBMS mit demselben Datenbankschema verwenden. Jeder Knoten speichert
dabei eine vollsindige Kopie der Datenbank. Wir bezeichnen eine Datenbank eines Clus-
terknotens als einkomponentendatenbanWeiterhin unterscheiden wir zwischen einem
ausgezeichneteMaster-Knoterund deniibrigenn OLAP-Knoten Es gibt eineKoordi-
nationsmiddlewargkurz Koordinatorgenannt, die den gesamten Cluster verwaltet. Sie ist

fur das Scheduling, Routing und Logging eintreffender Anfragen verantwortliahr&vd

der Cluster aus Standard Hard- und Softwarekomponenamder Stange* besteht, ist

der Cluster Koordinator eine Eigenentwicklung. Er umfasst Eimgabeschlangesinen
SchedulereinenRouter einenAuffrischersowie einerLogger(vgl. Abbildung 2).
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Abbildung 2: Systemarchitektur.

Klienten senden an die Koordinationsmiddleware Lese- und Update-Transaktionen. Die
Middleware steuert und leitet Updates und Anfragen zu den Clusterknoten. Dabei erzeugt
derSchedulerine korrekt verzahnte Augirungsreihenfolge. Der Master-Knoten hat die
Rolle des Prirarknotens, auf dem alle Updates zuerst aliggefwerden. Diese Arbeit

geht von nur einem Master-Knoten aus. Bnkte aber auch selbst geclustert sein. Seine
interne Organisation ist abeiirf den Koordinator ohne Belang. Jener muss lediglich die
Serialisierungsordnung kennen undittzer ein Log auf oberer Ebenéhren.
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Anfragen gelangen in das Systéiiner dieEingabeschlangeDiese Eingabeschlange wird
nicht in , first-in-first-out* Manier abgearbeitet. Vielmehr entscheidet 8ehedulerin
welcher Reihenfolge die eintreffenden Adftye abgearbeitet werden. Dabei wird das Ver-
hungern von Auftagen mittels einer maximalen Wartezeit vermieden. Gratztish kann

es mehrere OLAP-Knoten geben, auf denen eine Anfrage einer Lesetransaktiofilaisgef
werden lonnte. DerRouterwahlt fir jede Anfrage einen der @glichen Knoten aus. Zu
diesem Zweck verwaltet die Koordinationsmiddleware eigene Informatiginenden glo-
balenSystemzustand.B. die Version eines jeden Knotens.

Die Transaktionsverwaltung der Koordinationsmiddleware garantiert globale Korrektheit
und Konsistenz. Dazu wird eine einfache Form eines zweischichtifiem-geschachtelten
TransaktionsmodelpNVS92] verwendet: Die Anfragen einer Lesetransaktion werden in
den Komponentendatenbanken als separate Subtransaktioneriiattsged committed.

Die Koordinationsmiddleware beinhaltet einen globalegger. Dieser fihrt Buchiiber

die Update-Subtransaktionen auf dem Master-Knoten und die entkoppelten Update-Sub-
transaktionen auf den OLAP-Knoten. Letztere werden vom so genafoféischerkon-
trolliert. Dieses Vorgehen erglicht globale Korrektheit ohne ein verteiltes Commit-
Protokoll wie zum Beispiel das Zwei-Phasen-Commit-Protokoll (2PC). Dies zu vermeiden
ist geradefifir groRe Cluster besonders wichtig. ..

3 Cache Approximation Query Routing

Betrachten wir zuachst den einfachen Fall mit rein lesenden Zugriffen ohne Ratder-
ungen und konzentrieren uns auf die Leistungssteigerung mittels geei@neter Rou-
ting Verfahren. Indem man Dateiiber alle Clusterknoten repliziert, wird esoglich,
mehrere Analyseanfragen undinlgig voneinander und parallel auf verschiedenen Kno-
ten auszuihren. Die Frage ist allerdings, welches der am besten geeignete Kiiptéa f
Ausfiihrung einer gegebenen Anfrage ist.

Das Ziel von Query Routing ist es, die Antwortzeiten von Anfragen zu reduzieren. Die
Ausfuihrzeiten von Anfragen — insbesondere von OLAP Anfragen —werden dabei von den
I/O Kosten dominiert. Obwohl Caching eine wichtige Rolig tlie Geschwindigkeit der
Anfrageauswertung spielt, gehen bisherige Routing-Algorithmen darauf nicht ein.

Diese Arbeit stellt nun eine Reihe von neuen Query Routing Algorithrieddn Einsatz

Uber eingekapselten Komponenten entwickelt. Diese Verfahren approximieren den Inhalt
der Datenbankpuffer in den Clusterknoten aufgrund der zuletzt dort distei Anfra-

gen. Sie verwenden diese Approximationen, um Anfragen zu solchen Knoten zu schicken,
die eine besonders schnelle Aiilsfung durch bereits gepufferte Daten erwarten lassen.

Idealerweise iirde man dazu den Cache-Zustand in Datenbankseiteniaksdrwol-

len. Der Koordinator hat aber keinerlei Zugriff auf das Cache-Directory der Komponen-
tendatenbanken. Also muss er sich diese Informationen ableiten. Die Grundidee ist, die
Cache-Zusinde mit der Tupelmenge, die zur Evaluation einer Anfragétigwird, zu
approximieren. Dies kann nun in verschiedenen Qatsktufen geschehen [RBS01]:
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Cache Approximation mittels FROM-Klausel. Der erste Ansatz ist, die bétigte Tu-
pelmenge mittels der verwendeten Relationen zu approximieren. Diesek ganz ein-

fach aus den FROM Klauseln von SQL-Anfragen abgelesen werden. Die Approximation
der Cache-Zugéinde ist dann die Menge der Relationen, auf die von den letztéort
ausgeiihrten Anfragen zugegriffen wurde. Der Nutzen dieses Cadlrasefue Anfragen
ergibt sich aus der ®Re defUberschneidung zwischen der Cache Approximation und der
FROM Klausel der Anfrage. Es ergibt sich ein einfaches, aber durchaus schon effektives
Verfahren, das regelassigliber 10% Laufzeitgewinn erreicht.

Cache Approximation mittels Bitstring-Signaturen. Will man genauer bestimmen,
welche Teile einer Relationiif die Auswertung einer Anfrage b&tigt werden, muss
man die Anfragepdikate betrachten. Allerdings ist es sehr schwierig, die Schnittmen-
ge zweier Padikate mit gemeinsamen Attributen zu bestimmen. Deshalb wurde&b?]R

ein weiteres Routingverfahren entwickelt, das die e#idikat erfillende Tupelmenge mit-
tels Bitstring-Signaturen approximiert. Auf diese Weise ist die Schnittmengeribsol
nicht nur recht genau, sondern kann Dank einfacher Bitstringvergleiche auch sehr effizi-
ent durchgeaihrt werden. Dieses Verfahren dbglicht, die mittleren Antwortzeiten von
OLAP Anfragen signifikant zu reduziert. Normalisiert man die Approximationsverglei-
che zuatzlich mit den Ausfihrkosten, so&nnen die Antwortzeiten im Vergleich zu nicht
approximativen Routingverfahren mehr als halbiert werden.

4 Replikationskontrolle mittels Mehrschichtiger Transaktionen

Im nachsten Schritt betrachten wir nun atdich auch Dateinderungen. Replikations-
verwaltung ist éir grosse Cluster nach wie vor ein offenes Problem — insbesondere wenn
das Ziel ein Verfahren ist, dass gleichzeitig Skalierbarkeit, Korrektheit und Zugriff auf die
zuletzt génderten Daten garantiert! Dazu wurde ein neues Replikationsverfahren entwi-
ckelt, das in sich Prinzipien eines offen-geschachtelten Transaktionsmodels mit asynchro-
ner Replikationskontrolle vereint.

Das neu entwickelte Replikationsverfahren he@3sbrdinated Replication Management
(CRM). Es garantiert allen Clients den Zugriff auf konsistente und aktuelle Daten. Es
verhalt sich dahingehend wie synchrone Replikation. Gleichzeitig hat das Verfahren aber
die Leistungscharakteristiken von asynchroner Replikation. Der folgenden Abschnitt gibt
einenUberblick.

4.1 Coordinated Replication Management

Das Ziel von CRM ist, die Ausfhrung von Lese- und Update-Transaktionen so zu ver-
zahnen, dass Anfragen garantiert immer ayf-to-date® Daten zugreifen. Gleichzeitig
geben wir aber die Forderung nach Korrektheit nicht auf — das Protokol|@od-copy
Serialisierbarkeit* garantieren.

Alle bisherigen Replikationsverfahren gehen von einem konventionellen flachen Trans-
aktionsmodell aus: Entweder findet die Replikatwartung innerhalb einer verteilten Trans-
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Abbildung 3: Verwendung von geschachtelten Transaktionen mit CRM.

aktion statt oder Transaktionen werden im Zugriff auf einzelne Knoten kiasichrim
ersteren Fall wird ein verteiltes atomares Commit-Protokolbtigh was aber nichtifr

grof3e Knotenanzahl geeignet ist [GHOS96]. In letzterem Fall kann Serialisierbarkeit nur
fur bestimmte restriktive Konfigurationen sichergestellt werden [BE®. Die letztere
Alternative hat auch keine Kontrollger die entstehende Serialisierungsordnung. Es wird
lediglich garantiert, dass die Transaktionen eines Clients generell korrekt mit allen anderen
Transaktionen serialisiert wird, aber niciitwelcher Reihenfolge genau

CRM verfolgt einen anderen Ansatz, in dem &s die Replikationskontrolle ein mehr-
schichtiges Transaktionsmodell anwendet: Im Falle einer Lesetransaktion wird jede Anfra-
ge zu einer Subtransaktion, einer so genanheme-Subtransaktio®ei CRM greift jede
einzelne Anfragen auf genau einen Clusterknoten zu, wobei aber jede Anfrage einer Lese-
transaktion aus Performanzmgden durchaus zu verschiedenen OLAP-Knoten geschickt
werden kann (sofern sie dieselbe Datenversion vorhalten), wie Abschnitt 3 gezeigt hat.

Im Falle einer Update-Transaktion wirdirfjedes Replikat eine eigene Subtransaktion
gestartet. Wir unterscheiden dabei zwischen der efdfmate-Subtransaktionnd den
ubrigenRefresh-SubtransaktioneBie Koordinationsmiddlewareihrt Updates zuerst in
einer Update-Subtransaktion auf dem Master-Knoten aus und loggt dabei die’dwrtsyef
Updates. Dabei ist die Anzahl gleichzeitig ausdefer Update-Subtransaktionen auf dem
Master-Knoten in keiner Weise einges&hkt. Nachdem eine Update-Subtransaktion en-
dete und sobald ein Refresh aktiviert wird, propagiert der AuffrischerAdiderungen
mittels entkoppelter Refresh-Subtransaktionen zu den Replikaten. CRM folgt also einem
Primary-Copy Replikationsschema mit entkoppelter Auffrischung.

Abbildung 3 verdeutlicht das. Der Client startet eine globale Update-Transaktiis

erstes wird auf dem Master-Knotep die Update-Subtransaktiar ausgefihrt, einsch-
liesslich zug&tzlicher Logoperationeriif das Refresh-Log. Nach dem Commit dieser ers-

ten Subtransaktion propagieren entkoppelte Refresh-Subtransaktignen ., r; ., die
Anderungen zu allen Replikaten. Jene starten typischerweise zu verschiedenen Zeitpunk-
ten, so dass der Cluster nie als Ganzes blockiert ist.

Fur den Client, der die Update-Transaktion gestellt hat, ist die Transaktion mit dem erfolg-
reichen Commit der ersten Update-Subtransaktion auf dem Master-Knoten beendet. Das
entspricht dem Vorgehen bei asynchroner Replikation. Insbesondere muss ein Update-
Client nicht warten, bis die ganze globale Update-Transaktion beendet wurde. CRM kann
dies auf Grund der vollahdigen Replikation zulassen: Wenn eine Update-Subtransaktion
auf dem Master-Knoten erfolgreich mit Commit beendet wurde, dann kann CRM auch
garantieren, dass alle zugglgen Refresh-Subtransaktionen ebenfalls committen werden.



Uwe R6hm 139

Update, Update Query, Query, Query,
Limit 0.9 Limit 0. Limit 0.75

Frischeindex _ mafrash- Frischeindex Frlschelndex Frischindex
10 am Refreshn;(ms 708 X7
'__Transaktlone
Knoten, .. Knoten, _.——Knoten, Knoten,
+HMaster-Knoten— } OLAP Knoten

Abbildung 4: Prinzip von Freshness Aware Scheduling.

Der Vorteil der separaten Refresh-Subtransaktionen ist, dass sie Replikate asynchron auf-
frischen, dabei aber sowohl globale Korrektheit als auch up-to-date Garainti€tiént
garantieren. Jede Refresh-Subtransaktionen frischt nur einen Knoten auf und wird dazu ge-
trennt aktiviert. Weiterhin garantiert jeder Knoten lokal serialisierbare ihusingen. Der
Logger der Koordinationsmiddleware verfolgt das Propagieren der Updates, d.h., welche
Refresh-Subtransaktionen bereits durciigefwurden und welche noch ausstehen.

AuRerdem garantiert CRMLesekonsistenZZRM propagiert Refresh-Subtransaktionen
dergestalt, dass Lesetransaktiongthvend ihrer Laufzeit immer auf dieselbe Version der
Daten zugreifen. Dazu sind einige Vorkehrungen notwendig, da mit CRM jede Transak-
tion beliebig viele verschiedene Replikate ansprechen darf uridztich der Router jede
Anfrage einer Lesetransaktion zu einem anderen OLAP-Knoten leiten kann. Wie wir im
vorherigen Abschnitt gesehen haben, ist das Routen von Anfragen derselben Transaktion
zu verschiedenen Clusterknoten wegen der Caching-Effekte recht vorteilhaft..

4.2 Freshness-Aware Scheduling

CRM garantiert den Zugriff auf immer topaktuelle Daten. Wir werden es im folgenden
verallgemeinern, in dem wir diese Datenakti#litariabel machen. Die Idee hierbei ist,
Benutzern zu eriglichen, Datenaktuafit gegen krzere Antwortzeiten einzutauschen.

Zu diesem Zweckifhren wir einen Quality-of-Service Parametér f.esetransaktionen

ein: dieMindestfrischeDies erndglicht, Frische-basiertes* Scheduling, das die verschie-
denen Frischegrade der Clusterknoten verwendet, um Anfragen, die mit weniger frischen
Daten zufrieden sind, fiher zu bearbeiten als solche, die nach aktuellen Daten fragen. Das
entstehende Verfahren heigseshness-Aware SchedulifigAS) [RBSS02].

FAS vereint in sich Replikationsverwaltung und Mehrversionen-Concurrency Control.
Der Ansatz diickt die Aktualiit eines OLAP-Knotens mittels eines so genanntérische-
indexesf(c;) € [0, 1] aus. Der Frischeindex besagt, wie sehr sich der Knatenn dem
Master-Knoten unterscheidet. Die verwendete Metrik basiert auf dem Zeitunterschied zwi-
schen dem letzten propagierten Update und der neusten Version der Daten. Frischeindex
1 bedeutet, dass die Daten auf dem aktuellen Stand sind. Dagegen sind Daten mit einem
Frischeindex Qunendlich* veraltet.

Die Vorgehensweise, um Serialisierbarkeit und Lesekonsistenz sicher zu stellen, ist bei
FAS dieselbe wie bei CRM: Updates werden zuerst auf dem Master-Knoten iuggef
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und danach mittels entkoppelter Update-Subtransaktionen propagiert. FAS startet Refresh-
Subtransaktionen dabei so, dass Lesetransaktionen immer auf dieselbe Version von Daten
zugreifen. Aber diese Version muss nun nicht mehr der letzte Stand sein. Vielmehr wird
von FAS nur garantiert, dass die Frische der zugegriffenen OLAP-Knoten mindestens so
hoch ist wie von den Lesetransaktionen geforderte Minestfrische.

Abbildung 4 gibt ein Beispiel mit drei Anfragen mit unterschiedlichen Frischelimiten. Die
erste Anfrage beitigt Daten mit einem Frischegrad von mindesténd. Da nur beim
ersten OLAP-Knoten der Frischeindeiher ist, kann die Anfrage nur dort ausieft
werden. Anfrage 2 hingegen fragt nach Daten ab FrischeDiese Frische wird von allen
Clusterknoten geboten. Deshalb kann FAS Anfrage 2 zu einem beliebigen OLAP-Knoten
schicken. In Abbildung 4 wird der letzte Knoten gihit, es fatte aber auch irgendein
anderer seiniaffen. Der Effekt ist, dass Anfrage 2 in der Tat einen Cluster déf3én

sieht, wahrend @ir Anfrage 1 nur ein Knoten nutzbar ist.

5 Evaluation

Abschliessend waren wir auch an den Leistungscharateristiken der neu entwickelten Ver-
fahren interessiert. Dazu wurden die vorgestellten Scheduling Algorithmen prototypisch
implementiert und einer umfangreichen Evaluierung mit dem TPC-R Benchiima@xf

line Analytical Processing unterzogen.

Fur die Evaluation stand ein Datenbankcluster mit 128 Pentium Il 1 GHz Rechnern zur
Verfiigung, auf denen jeweils ein SQL Server 2000 unter Windows 2000 Advanced Server
installiert war. Die Datenbanken wurden entsprechend dem TPC-R Benchmark mit Ska-
lierungsfaktor 1 generiert (@Re inklusive Indexe circa 2 GBytes). Der Koordinator lief
auf einem separaten PC mit zwei 1 GHz Pentium Ill und 512 MB RAM.

5.1 Leistungsthigkeit von CRM und FAS

Wir konzentrieren uns im folgenden auf die zentralen Evaluationsergebnisse mit CRM
und FAS. Wie man in Abbildung 5 sehen kann, erlaubt es FAS in der Tat, Antwortzeit
gegen Datenfrische einzutauschen. Die Clients haben verschiedene mittlere Frischelimite
zwischerD, 6 und1 angegeben. Je nach gefordertem Frischegrad liegt die Verlangsamung
der Anfragen durch parallele Updates gerade einmal zwischen 10% und 60% im Ver-
gleich zur mittleren Antwortzeit ohne Updates (vgl. Abbildung 5(b)). Offensichtlich pro-
fitieren Clients, die explizit erlauben, ihre Anfragen dlteren Daten auszilfiren, von

mehr verfigbaren Clusterknoten unétnen daher frher und schneller bedient werden.

Dabei ist der Overheadif Clients, die nach aktuellen Daten mit Frische 1 fragen (das
entspricht CRM), nur moderate 60%. Und obwohl dabei vor jeder Anfrage die OLAP-
Knoten auf den neusten Stand gebracht werdéssen, wird die OLTP Seite nicht negativ
beeinflusst. Das sieht man in Abbildung 5(c), wo der Upate-Durchsatz auf dem Master-
Knoten fir verschiedene Clustefien und Frischeanforderungen aufgezeigt ist — jener
bleibt konstant und bricht nicht mit der steigenden Refresh-Last ein.
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Abbildung 5: Leistungsergebnisse von CRM und FAS.

Zu guter letzt ist auch die Skalierbarkeit der Verfahren sehr positiv zu bewerten. Im We-
sentlichen ist die Performanz undirigig von der Clustergfie. Wie Abbildung 5(d) s@m

zeigt, skaliert CRM und damit auch FAS perfekt linear perfekt, zumindest bis zu der hier
moglichen maximalen Cluster@Re von 128 Knoten.

6 Zusammenfassung

In dieser Arbeit wurden neue Verfahren zum Query Routing, zur Replikationskontrolle und
zu Mehrversionen-Schedulingrf OLAP in einem Datenbankcluster vorgestellt. Die Ver-
fahren sind sowohl auf einer formalen Grundlage aufgebaut, als auctandligtin einem
lauffahigen Prototypen implementiert. In einer umfangreichen experimentellen Evaluation
wurde aulRerdem erfolgreich ihre praktische Anwendbarkeit gezeigt.

Es zeigte sich, dass Cache-approximatives Query Routing im Vergleich zu einfacheren
Verfahren die Antwortzeiten deutlich beschleunigen kann. Dabei ist es ein dynamisches
online Verfahren undifr beliebige SQL Anfragen geeignet. Mit CRM wurde ein neu-

artiges Replikationsverfahren vorgestellt, das selbst bei sehr grof3en Replikatmengen (in
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unseren Tests bis 128) perfekt linear skaliert und gleichzeitig One-Copy-Serialisierbarkeit
bietet. Dabei ist die Verlangsamung der OLAP-Anfragen, die auf aktuelle Daten zugreifen,
gerade einmal moderate 60%. Dber hinaus erfiglicht das Frische-basierte Scheduling-
protokoll FAS Benutzern, effektiv Datenfrische gegen Anfragegeschwindigkeit einzutau-
schen. Mit diesem Verfahren lassen sich die AntwortzeiterOLAP-Anfragen in einem
Datenbankcluster beliebig nahe an das Optimum ohne Updates inenemf
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