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Kapittel 1

Innledning

A kunne fordele belastningen over flere fysiske maskiner er en forutsetning for
mange databasebaserte tjenester.

Replikerte databaser, dvs. databaser hvor identiske data lagres ved ulike maskiner,
gir i teorien mer effektiv lastbalansering og hoyere toleranse for feil pa enkeltkom-
ponenter. Vi skal se pa transaksjonsutforelse i slike databaser.

1.1 Transaksjoner

En transaksjon representerer en samling operasjoner som databasesystemet gir
brukeren garantier for utferelsen av. Folgende eksempel illustrerer behovet for
transaksjonsstotte:

Eksempel 1.1}

Anta at vi for en handelslgsning har en database som lagrer ordrer og
varebeholdning. En ordre skal bare aksepteres dersom beholdningen av den
aktuelle varen er storre enn 0, og folgende pseudokodesekvens registrerer en ny
ordre:

b := les(beholdning) # Sett b lik verdien av ’beholdning’
if (b == 0) {

error("Tomt - lang leveringstid!")
} else {

b:=b-1

!Start p4 eksempler markeres alltid med overskrift, og en vannrett linje viser eksempelets avslut-
ning (se neste side).
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o := NyOrdre() # Oppretter en ny ordre
skriv(beholdning, b) # Skriv ny beholdning til databasen
skriv(ordre, o) # Legg inn den nye ordren i ordredatabasen

}

Hvis vi lar ¢ og b representere to kunder som samtidig bestiller en gitt vare, kan
innleggingen av disse ordrene forlgpe slik:

# Anta beholdning == 1 fgr utfgrelsen starter
b_a := les(beholdning)
b_b := les(beholdning)

# Badde b_a og b_b er 1lik 1, og utfgrelsen fortsetter:
b_a :=b_a -1
b_b :=b_b-1

skriv(beholdning, b_a)
skriv(beholdning, b_b)

# beholdning ==
o_a := NyOrdre()
o_b := NyOrdre()

skriv(ordre, o_a)
skriv(ordre, o_b)

Vi ser at databaseintegriteten er edelagt: En ordre skal ikke kunne registreres der-
som beholdningen er tom, og beholdningsinformasjonen blir feilaktig satt lik 0.

Et databasesystem som handterer transaksjoner er ansvarlig for samtidighets-
kontroll, dvs. at tilgangen til dataobjektene kontrolleres slik at samtidig utforelse
av flere transaksjoner aldri gir inkonsistens. Uformelt kaller vi utforelsen av trans-
aksjoner korrekt dersom vi er sikre pa at de aldri etterlater inkonsistente data. I
eksempelet over kan vi garantere korrekt eksekvering dersom vi lar operasjonene
for innlegging av en ordre utgjore en transaksjon.

Dersom ett eller flere av objektene som aksesseres i en transaksjon lagres ved for-
skjellige maskiner, har vi behov for distribuerte transaksjoner. 1 eksempel 1.1 er
databasen distribuert dersom ordre- og beholdningsinformasjon lagres ved sepa-
rate maskiner.

En samling databasesystemer som tilbyr distribuerte transaksjoner kalles et dis-
tribuert databasesystem, og databaser som lagres i et slikt system kalles distribu-
erte databaser. Vi kaller en komponent i et distribuert databasesystem en node.
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1.2 Replikering

Dersom man i en distribuert database lagrer ett eller flere av objektene ved mer
enn én node, er databasen replikert. Ofte tilbyr databasesystemet automatisk opp-
datering av kopier, dvs. at dersom en transaksjon oppdaterer et objekt, sikrer data-
basesystemet at alle kopiene ogsa oppdateres. Databasen i eksempel 1.1 vil veere
replikert dersom beholdningen eller ordrene, eller begge deler, lagres ved begge
nodene. Dette gir storre pdlitelighet, siden databasen blir mindre sarbar for feil
pa enkeltnoder. Det kan ogsa gi bedre ytelse: Siden en leseoperasjon bare trenger
a lese objektet ved én node, kan lesebelastningen for samme objekt fordeles over
flere noder.

Ytelsen blir imidlertid bare bedre dersom antall leseoperasjoner er betydelig stor-
re enn antall skriveoperasjoner, og den storste utfordringen med replikerte data-
baser er skaleringsevnen: Oppdatering av et replikert objekt krever én oppdate-
ringsoperasjon ved hver node som lagrer objektet. Dersom antall noder er lavt,
eller oppdateringer skjer relativt sjelden, er dette problemet overkommelig. Vi
skal imidlertid se at store replikerte databaser stiller betydelige krav til effektiv
samtidighetskontroll.

1.3 Bakgrunn og mal for arbeidet

Formaélet med dette arbeidet har veert a forsta, og om mulig forbedre, kjente stra-
tegier for samtidighetskontroll i replikerte databaser.

Opprinnelig var mélet 4 implementere stotte for replikering i databasesystemet
PostgreSQL?. Denne implementasjonen skulle vaere generelt anvendbar, dvs. at
den skulle oppfylle databasesystemets krav til korrekt eksekvering og akseptabel
ytelse, og den skulle tilby transparent replikering, dvs. at brukeren ikke trenger a
kjenne til at databasen er replikert.

Etter & ha lest noen artikler om emnet, saerlig [GHOS96], ble det klart at slik repli-
kering er relativt lite utbredt, og grunnen er enkel: det finnes ingen velutprovde
algoritmer for samtidighetskontroll som kombinerer korrekt eksekvering og god
skaleringsevne med replikerte data.

[BK97] foreslar en algoritme basert pa replikeringsgrafer, og simuleringsresultate-
ne i [ABKW98] indikerer at denne gir langt bedre ytelse enn noen av algoritme-
ne [GHOS96] omtaler. Implementasjonen ble skrinlagt, og hovedtemaet i denne
rapporten er, sammen med en presentasjon av denne algoritmen, et forslag til
endringer som trolig kan gjore den enda raskere og mer anvendelig.

http:/ /www.postgresgl.org/
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1.4 Omrapporten

I kapittel 2 presenteres transaksjoner og samtidighetskontroll i ikke-distribuerte
databaser, og i kapittel 3 defineres dette ogsa for distribuerte og replikerte data-
baser. Kapittel 4 omhandler utelukkende replikeringsgrafer, mens kapittel 5 gir en
kort oppsummering og et forslag til tema for videre undersokelser.

Alle fagtermer er fornorsket dersom jeg har funnet en passende oversettelse. For
enkelte begreper, de mest sentrale er commit og snapshot, har jeg ikke greid &
finne noen norsk formulering som bevarer originalens eleganse og anvendelighet,
og jeg har derfor valgt & bruke dem uoversatt.



Kapittel 2

Transaksjoner og serialiserbarhet

Dette kapittelet gir en grundigere presentasjon av transaksjoner og samtidighets-
kontroll.

De viktigste kildene er [WV01] og [BHG87], som begge er sentrale verk for em-
net transaksjonshandtering. Det meste av innholdet i [BHG87] er ogsa omtalt i
[WVO01], men [BHG87] er av og til brukt for & fa en annen vinkling pd vanskelig
stoff.

Der ikke annet er angitt, er presentasjonen basert pd [WV01]. Hvis andre kilder er
brukt, er disse eksplisitt referert.

2.1 ACID

Transaksjoner gir, som nevnt i innledningen, garantier for korrekt utferelse av en
mengde operasjoner. Blant disse garantiene inngar sikring mot at samtidig utfe-
rende transaksjoner gir inkonsistens, og et krav om «alt eller ingenting», dvs. at
dersom ikke alle operasjonene i en transaksjon kan fullfores, skal hele transaksjo-
nen kanselleres.

Disse kravene oppsummeres gjerne i akronymet ACID, Atomicity (atomisitet), Con-
cistency (konsistens), Isolation (isolasjon) og Durability (varighet):

o Atomisitet

Dersom én eller flere av operasjonene i en transaksjon ikke kan fullfgres,
skal hele transaksjonen kanselleres. I praksis krever dette statte for rollback,
dvs. at tidligere utforte operasjoner mé kunne kanselleres sd lenge transak-
sjonen ikke er committet.

13
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e Konsistens

2.2

I en konsistent database oppfyller alle dataene databasens integritetsreg-
ler. En transaksjon som skriver objekter representerer en tilstandsendring i
databasen, og det er et krav at utferelsen av en transaksjon ikke skal gjore en
konsistent database inkonsistent.

Isolasjon

Samtidig utferelse av flere transaksjoner vil kunne gi inkonsistente data. For
a hindre dette, ma transaksjonene isoleres fra hverandre, det vil si at en
transaksjon ikke skal kunne lese data som skrives av andre, samtidig kjo-
rende transaksjoner.

Varighet

Nar en transaksjon er gjennomfort, skal resultatet forbli i databasen. Dette
medforer at databasen ma veere i stand til 4 gjenopprette seg selv etter et
systemkrees;.

Systemmodell

Vi begrenser oss forelopig til databaser som ikke er distribuert. En transaksjon
bestar av en begrenset mengde lese- og skriveoperasjoner, og hver transaksjon
tilordnes en unik id. Vi lar ¢; betegne en transaksjon i. En transaksjon er til enhver
tid i én og bare én av folgende tilstander: AKTIV, AVBRUTT eller COMMITTET,
og den blir aktiv idet den registreres av databasesystemet. Transaksjoner kan av-
brytes eksplisitt av brukeren, eller ved at databasesystemet ikke ser seg i stand til
a fullfere i henhold til ACID-kravene (dette inkluderer systemkrzeesj). En transak-
sjon committes etter at den har fullfert alle operasjonene og alle oppdateringer er
lagret, slik at varighetskravet oppfylles.

2.2.1 Operasjoner

Vi lar i denne sammenhengen transaksjonene besta av to typer operasjoner:

¢ lesing av objekter

¢ skriving av objekter

Det er for oss uvesentlig hva transaksjonene bruker dataene til, men vi ma anta
at de gar gjennom en eller annen form for prosessering underveis, og alle verdier
en transaksjon skriver kan derfor avhenge av objekter transaksjonen tidligere har

lest.
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Vi antar at en transaksjon aldri leser eller skriver et objekt mer enn én gang (men
det er ingenting i veien for at en transaksjon bdde leser og skriver samme ob-
jekt), og alle lese- og skriveoperasjoner er derfor unikt identifiserbare ved trippe-
let (operasjonstype, transaksjon, objekt). En transaksjon kan bare utfore lese- eller
skriveoperasjoner dersom den er AKTIV.

Vi antar at alle databaseobjektene er av samme type, men hva slags objekt det
faktisk er snakk om (tuppel, relasjon etc.) er i denne sammenhengen irrelevant,
og vi identifiserer enkeltobjekter med bokstavene z, y og z.

Vi lar read og write betegne henholdsvis lese- og skriveoperasjoner. Det er gode
grunner til & bruke en relativt kompakt notasjon for operasjonene, og en sekvens
av operasjoner (read, i, x), (write, j, y) presenteres vanligvis slik: r;(z) w;(y).

Vi har ogsa ofte bruk for & definere transaksjonens avslutningstilstand. Vi innforer
derfor to avslutningsoperasjoner, commit og abort, og ¢; og a; betegner henholds-
vis commit og abort for en transaksjon ¢;.

2.2.2 Transaksjoner

Formelt definerer vi en transaksjon slik:

En transaksjon ¢; bestadr av en mengde operasjoner O; og en partiell ordning <;
over O;. Det er et krav at for alle par av operasjoner ¢, r i O; som aksesserer samme
objekt, og hvor minst en av dem er en skriveoperasjon, inngér enten (g, r) eller
(Ta q) i <.

At vi bare krever en partiell ordning av operasjonene, skyldes at det ikke alltid er
nedvendig 4 kjenne rekkefolgen operasjonene utfores i, og det vil, for eksempel i
en distribuert database, veere onskelig & parallelleksekvere. Vi forutsetter imidler-
tid at en transaksjon aldri leser objekter den allerede har skrevet, og vi méa derfor,
for en transaksjon som bade leser og skriver et objekt z, alltid sikre at leseopera-
sjonen utfores for skriveoperasjonen.

Operasjonene i en transaksjon listes gjerne sekvensielt, men vi er sjelden interes-
sert i om dette faktisk representerer en total ordning.

Eksempel 2.1

La z,y veere to databaseobjekter. En transaksjon ¢;, som leser og skriver begge ob-
jektene, presenteres slik: t; = 7;(z) 7 (y) w;(x) w;(y).

2.2.3 Lese- og skrivemengder

For en transaksjon ¢; er lesemengden for t; definert som mengden av alle objekter
t; leser. Tilsvarende inneholder skrivemengden for t; alle objekter som skrives av
t;.
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Vi vil ofte ha bruk for & skille mellom skrivetransaksjoner, som betegner transak-
sjoner som skriver ett eller flere objekter, og lesetransaksjoner, hvor skrivemeng-
den er tom.

2.3 Samtidighetskontroll

To av de viktigste komponentene i et system for transaksjonshandtering er me-
kanismer for samtidighetskontroll og gjenopprettelse. Bruk av felles ressurser méa
kontrolleres slik at utforelsen av flere samtidige transaksjoner ikke gir inkonsi-
stens, og en konsistent database ma til enhver tid kunne gjenopprettes, uansett
nér og hvordan utforelsen av en eller flere transaksjoner avbrytes. Hvis vi tillater
oss en sveert upresis klassifisering, kan vi si at samtidighetskontroll handler om a
innfri isolasjonskravet, mens behovet for gjenopprettelse skyldes atomisitets- og
varighetskravene.

Denne rapporten omhandler samtidighetskontroll i replikerte databaser, og pro-
blemer knyttet til gjenopprettelse blir i liten grad omtalt. Dette kan forhapentlig-
vis forsvares med at gjenopprettelse kan behandles uavhengig av samtidighets-
kontroll. Et viktig unntak er dirty read, dvs. at en transaksjon ¢; leser et objekt z,
hvor z er skrevet av en transaksjon ¢; som enné ikke er committet. Hvis vi commit-
ter ¢;, og t; senere mé avbrytes, blir databasen inkonsistent. En lgsning pé dette
skisseres kort i begynnelsen av seksjon 2.5.

2.3.1 Eksekveringsplaner

En eksekveringsplan, vanligvis forkortet til plan, beskriver utferelsen av én eller
flere transaksjoner. Eksekveringsplaner brukes for & kunne presentere problemer
knyttet til samtidig utferelse av transaksjoner. En plan beskriver en sekvens av
operasjoner, og rekkefplgen av operasjoner tilhgrende en bestemt transaksjon méa
veere identisk med rekkefplgen operasjonene har i transaksjonen. Formelt kan vi
definere en eksekveringsplan slik:

La Or vaere unionen av operasjonene i en mengde transaksjoner ' = {ty, to, ..., tn },
og la Ay veere unionen av avslutningsoperasjonene for transaksjonene i 7'. For
hver transaksjon ¢; i 7" inngar enten ¢; eller a; i A7, men ikke begge.

En plan p for T vil da bestd av en mengde OA, hvor OAy C (Op U Ap), samt
en partiell ordning <, over OA7. P4 samme mate som for transaksjoner er det
et krav at for alle par av operasjoner o, 0; i Or som aksesserer samme objekt, og
hvor minst en av dem er en skriveoperasjon, inngdr enten (o, o;) eller (o7, 0x) i
<p.1 Ofte bruker vi notasjonen o, <, o; for d vise at o, utfores for o; i p.

'Indeksen pé en operasjon angir hvilken transaksjon den tilhorer, slik at en operasjon oy, forut-
settes & innga i en transaksjon ¢j.
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I tillegg har vi at for alle par av operasjoner ¢, r, i en transaksjon ¢; i 7', ma (q, r)
innga i <, dersom (¢, r) inngar i <;. Med andre ord: Hvis en operasjon ¢ skal ut-
fores for en operasjon r i transaksjon ¢;, ma ¢ ogsa utferes for r i p. En transaksjon
kan ikke utfore andre operasjoner etter avslutningsoperasjonen, dvs. at dersom c;
eller a; inngdr i en plan p, ma vi for alle operasjoner o; ha at o; <, {¢;, a;}.?

En plan p er komplett dersom den, for enhver transaksjon ¢; som utferer opera-
sjoner i p, oppfyller folgende:

e ¢;eller a; inngarip.

e Det finnes ingen operasjoner i t; som ikke utfores i p.

Et synonym for en komplett plan er historie. Vi bruker ofte den generelle termen
plan, og angir bare om den er komplett hvis det er av betydning.

2.3.2 Formalet med samtidighetskontroll

I kapittel 1 viste vi et eksempel pd inkonsistent transaksjonsutferelse. Behovet for
& kontrollere samtidig utferende transaksjoner kan ogsa illustreres med folgende
(kanoniske) eksempel:

Eksempel 2.2

La z representere saldoen for en bankkonto, og la ¢; og t; veere to transaksjoner
som skriver z. Transaksjon ¢; legger til 300, mens ¢; trekker fra 300. For ¢; og t;
begynner er z lik 300, og et rimelig konsistenskrav er da at « fremdeles er 300 etter
at t; og t; er ferdig utfort. En mulig plan for utfgrelsen av ¢; og ¢; er imidlertid:
p = ri(z) rj(z) wi(z) ¢; wi(x) ¢;. Etter at p er ferdig, vil = veere lik 0.

Vikaller den delen av et databasesystem som utferer samtidighetskontroll en plan-
legger (engelsk: scheduler). Planleggerens oppgave er a sikre korrekt eksekvering,
og vi har derfor bruk for klare kriterier for hvorvidt en eksekveringsplan er korrekt.

2.4 Serialiserbarhet

En plan er seriell dersom vi for alle par av transaksjoner ¢;, ¢; i p enten har at samt-
lige operasjoner i ¢; utfores for ¢; utfgrer noen operasjoner, eller motsatt, at alle
operasjonene i ¢; utfores for noen av operasjonene i t;.

*Konstruksjonen o; <, {c;,a;} skal tolkes slik: «i p ordnes o; for t;’s avslutningsoperasjon, som
enten er ¢; eller a;»



18 KAPITTEL 2. TRANSAKSJONER OG SERIALISERBARHET

Hvis vi forutsetter at utforelsen av én enkelt transaksjon alltid er korrekt, vil utfe-
relsen av enhver seriell plan ogsa vere korrekt. Det er lett 4 verifisere at dersom
transaksjonene i eksempel 2.2 ble utfort serielt, ville isolasjonskravet veert oppfylt.

Siden man sjelden ensker & utfere alle transaksjoner serielt, trenger vi kriterier for
a sikre korrekt utforelse av ikke-serielle planer. Et slikt kriterium er serialiserbar-
het:

La =~ betegne en ekvivalensrelasjon som sikrer at hvis en plan p er ekvivalent med
en seriell plan i henhold til =, er p korrekt med hensyn pé isolasjonskravet. Der-
som det finnes en slik ekvivalensrelasjon, er p serialiserbar.

Vi skal ta for oss to slike ekvivalenskriterier, viewekvivalens og konfliktekvivalens.

2.4.1 Konfliktekvivalens og konfliktserialiserbarhet

Konfliktekvivalens er basert pa operasjoner i konflikt:

Lat; og t; veere to ulike transaksjoner i en mengde transaksjoner 7'. Da er to ope-
rasjoner o; 0g oj, 0; € t; 0g o; € t;, i konflikt dersom de leser eller skriver et felles
objekt z, og minst én av dem er en skriveoperasjon.

Konfliktekvivalens

To planer p og ¢ er konfliktekvivalente dersom de inneholder de samme opera-
sjonene, og i tillegg oppfyller folgende krav for alle par av operasjoner (o, 0;) i
konflikt:

o <p 01 = 0 <40
0] <p O <= 0] <q O

Med andre ord ma alle par av operasjoner som er i konflikt utferes i samme rekke-
folge i p og q.

Konfliktserialiserbarhet

En plan p er konfliktserialiserbar hvis og bare hvis det finnes en seriell plan p; som
er konfliktekvivalent med p.

Eksempel 2.3
Vi har felgende plan for utferelsen av to transaksjoner ¢; = r;(y) w;(x) og
tj = rj(x) w;(z):

p=ri(y) rj(z) wj(z) wi(z) ¢ ¢;
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Vi har ogsé en seriell plan p, = r;j(z) w;j(z) ¢; ri(y) wi(x) ¢;, hvor (rj(x), w;(z)) og
(wj(z),w;(x)) inngar i <, og <,,. Dermed er p konfliktekvivalent med p,, og p er
konfliktserialiserbar.

Konfliktgrafer

La p veere en plan for en mengde transaksjoner 7'. En konfliktgraf for p, ogsa kalt
serialiseringsgraf, illustrerer hvilke transaksjoner som er i konflikt i p, og i hvilken
rekkefolge konfliktoperasjonene utfores. Vi definerer konfliktgrafen slik:

La p veere en plan for en mengde transaksjoner 7'. Konfliktgrafen for p er en graf
G = (N,E), hvor N og E representerer henholdsvis nodene og kantene i G. N
bestdr av alle transaksjoner som committes i p, og det inngar en kant (¢;,¢;) i ¥
hvis og bare hvis i # j og det finnes to operasjoner o;, 04, hvor o; <, 0; 0g 0;,0; er
i konflikt.

En viktig egenskap ved konfliktgrafer er at en plan p er serialiserbar hvis og bare
hvis konfliktgrafen for p er asyklisk:

Eksempel 2.4

Vihar tre transaksjoner t; = r;(z) w;(z), t; = rj(z) rj(y) w;i(y) og ty, = () ri(y).
Da er p en mulig plan for utferelsen av ¢;, ¢; og t;:

p =ri(@) ri(x) wi(z) ¢; (@) ri(y) w;(y) ¢j re(y) c

Konfliktgrafen for p er illustrert i figur 2.1.

Siden konfliktgrafen er syklisk, er ikke p serialiserbar.

2.4.2 Viewekvivalens og viewserialiserbarhet

For & definere viewekvivalens trenger vi 4 innfore lese-fra-relasjonen for en plan p:

La p veere en plan for en mengde transaksjoner 7', hvor ¢; og t; er to transaksjoner
iT, og hvor rj(z) og w;(x) inngar i p. Transaksjon ¢; leser z fra ¢; i p hvis og bare
hvis ¢; leser verdien av x som ble skrevet av ¢;.

Lese-fra-relasjonen LF for en plan p er definert slik:
LF(p) = { (ti,z, t;) | 3(rj(z), wi(z)) A rj(z) leser fra w;(z) ip}

Definisjonen av lese-fra-relasjonen krever at det, for hvert objekt som leses i pla-
nen, finnes en transaksjon i p som tidligere skriver det aktuelle objektet. Vi inn-
forer derfor en initialiseringstransaksjon for en plan, dvs. en transaksjon ¢, som
fullfores for noen andre transaksjoner startes, og hvor alle objekter som leses av
operasjoner i planen, skrives i ¢g.
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Figur 2.1: Konfliktgraf for p

For 4 kunne definere viewserialiserbarhet trenger vi ogsa en avslutningstransak-
sjon. Avslutningstransaksjonen t., for en plan p utferes etter alle andre transak-
sjoner i p, og leser alle objekter som er skrevet av operasjoner i p. En plan

p = ri(z) mj(y) wi(z) ¢; ¢; kan da skrives slik:

p = wo(z) wo(y) co ri(z) j(y) wi(2) ¢ ¢j Too(2) Too(Y) Coo

LF(p) blir: {(th €, ti)a (th Y, tj)a (tia Z, too)}

Initialiserings- og avslutningstransaksjonene blir vanligvis ikke vist eksplisitt.

Viewekvivalens og viewserialiserbarhet

To planer p og q er viewekvivalente dersom de inneholder de samme operasjone-
ne og LF(p) = LF(q).

En komplett plan p er viewserialiserbar hvis og bare hvis det finnes en seriell plan
p,s som er viewekvivalent med p.

Eksempel 2.5

Vi bruker samme eksempel som for konfliktserialiserbarhet, og p er da en plan
for utforelsen av to transaksjoner t; = r;(y) w;(x) og t; = rj(z) w;(z):

p=ri(y) rj(z) wj(z) wi(z) ¢ ¢;

LF(p) = {(t(),(II,t]’), (thyati)’ (tlaxatoo)}
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Dersom vi misbruker notasjonen litt, kan vila p, = ¢; ¢; representere den serielle
planen hvor ¢; i sin helhet utfores for ¢;. Lese-fra-relasjonen for p, blir da:

LF(ps) = {(th Z, tj)a (th Y, tl)’ (tza €, too)}
Siden LF(p) = LF(p), er p viewekvivalent med p;, og p er viewserialiserbar.

Det lar seg vise at dersom en plan p er konfliktekvivalent med en seriell plan p,, er
ogsa lese-fra-relasjonene for de to planene like. Folgelig er alle konfliktserialiser-
bare planer ogsd viewserialiserbare. At det motsatte ikke gjelder, ser vi av folgende
plan:

p = wi(z) wj(z) w;(y) ¢j wiy) ¢ wi(z) wi(y) cx

p er ikke konfliktserialiserbar, siden w;(z) <, w;(z) og w;j(y) <, wi(y). LF(p) =
{(tk, z,t0), (tk, Y, to) }, 0g p er derfor viewekvivalent med to serielle planer

Ds1 =i tj tk, 08 ps2 = tj i tk.

Testing av serialiserbarhet

For en gitt plan p kan vi alltid avgjere i polynomisk tid om p er konfliktserialiserbar,
mens en slik generell test for viewserialiserbarhet er et NP-komplett problem [WVO01,
side 86]. I praksis vil derfor en planlegger noye seg med & generere konfliktseriali-
serbare planer. Vi skal imidlertid se at viewserialiserbarhet er et nyttig teoretisk
hjelpemiddel, seerlig ndr vi skal presentere kriterier for multiversjonsserialiser-
barhet.

2.5 Algoritmer for samtidighetskontroll

Det finnes mange ulike strategier for samtidighetskontroll, og vi begrenser oss
derfor til algoritmer som:

e har generell anvendelse, dvs. at de ikke er konstruert for & stotte bestemte
aksessmeonstre.

e tilbyr serialiserbare transaksjoner.

For mange applikasjoner er serialiserbarhet et unedig strengt isolasjonskrav. I sin
kritikk av ANSI SQL-standardens behandling avsamtidighetskontroll identifiserer
[BBGT95] i alt atte ulike samtidighetsanomalier, dvs. situasjoner som bare kan
oppsta nar flere transaksjoner utfores samtidig. Ut fra dette defineres seks ulike
isolasjonsnivder, og algoritmer for samtidighetskontroll kan da klassifiseres ut fra
hvilket isolasjonsniva de tilbyr. Sa lenge transaksjoner kan avbrytes, er ikke en
planlegger uten videre immun mot alle slike samtidighetsanomalier selv om den
garanterer serialiserbar eksekvering:
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Eksempel 2.6
La p veere en plan for to transaksjoner t; og ¢;:
p = ri(z) wi(z) rj(z) wi(z) ¢j a;

I henhold til var definisjon er p konfliktserialiserbar, men eksekveringen kan pa
ingen maéte sees som korrekt. Siden ¢; leser z fra t;, som senere avbrytes, md vi
anta at z-verdien som skrives avhenger av en transaksjon som i henhold til atomi-
sitetskravet aldri er utfort.

Dette kalles en dirty read, dvs. en situasjon hvor en transaksjon leser et objekt
fra en ikke-committet transaksjon. Vi kan likevel garantere korrekt utforelse der-
som vi ikke tillater en transaksjon & committes for alle transaksjoner den leser fra
ogsa er committet. Ulempen med dette er muligheten for kaskadeavbrudd, dvs.
at man, idet en skrivetransaksjon ¢, avbrytes, ogsd ma avbryte alle andre transak-
sjoner som har lest fra t.

En algoritme kalles strikt hvis den krever at en transaksjon méa veere committet
for at andre transaksjoner skal kunne lese fra den. Dette gir ogsa beskyttelse mot
kaskadeavbrudd, og selv om vi her antar at serialiserbarhet er et tilstrekkelig krav
til korrekt eksekvering, kan alle algoritmene som presenteres modifiseres til & tilby
strikthet.

2.5.1 Tofase-lasing

Tofase-lasing er basert pa at transaksjonene ma lase objekter de leser eller skriver,
og at en transaksjon ikke kan «lase opp» objekter for den har fatt alle lasene den
trenger.

Vi har to typer las:

e En transaksjon ber om leselds idet den skal lese verdien av et objekt, og vil-
karlig mange transaksjoner kan ha leselds pa et objekt samtidig.

e En transaksjon ber om en skrivelds idet den skal skrive en ny verdi for et
objekt. Ingen andre transaksjoner kan ha noen form for laser pa et objekt
z sa lenge det finnes en skrivelds pé z, og en transaksjon kan bade lese og
skrive alle objekter den har last for skriving. En konsekvens av dette er at vi
kan ga ut fra at en transaksjon aldri har mer enn én lds pa et objekt.

Dersom en transaksjon ¢; ber om en las, og det allerede finnes en annen transak-
sjon t; som har en las som er inkompatibel (se tabell 2.5.1) med ldsen ¢; ber om,
settes ¢; til & vente:
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rlock;(x) wlock;(x)
rlockj(z) | kompatibel inkompatibel
wlock;(z) | inkompatibel | inkompatibel

Tabell 2.1: Lasekompatibilitet

Eksempel 2.7

Vi innforer to ldseoperasjoner, rlock og wlock, for & angi at en transaksjon ber om
henholdsvis lese- og skrivelas pa et objekt. I tillegg innforer vi en operasjon for
fjerning av laser, unlock. Notasjonen rlock;(x) skal da tolkes slik: «¢; ber om en
leselds pa objekt z», mens unlock;(x) betyr «transaksjon ¢; fierner sin las pa x». Vi
inkluderer disse operasjonene i eksekveringsplanene, slik at p er en mulig plan
for to transaksjoner ¢; = r;(z) ri(y) ogt; = wj(x):

p = rlocki(x) ri(z) wlock;(x) r;(y) unlock;(z) ¢; wj(x) ¢;

t;’s leselds pa x gjor at t; ma vente med & skrive til ¢; fjerner sin Iés.

En transaksjon kan aldri fjerne en las pé et objekt for den er ferdig med & lese
eller skrive det aktuelle objektet. I tillegg kan, som nevnt, ingen laser fjernes for
transaksjonen har last alle objekter den trenger i lopet av eksekveringstiden. Alle
transaksjoner far derfor en gkefase og en minkefase med hensyn pa laser de inne-
har, derav navnet tofase-ldsing.

Eksempel 2.8

La p veere en plan for utferelsen av tre transaksjoner ¢; = r;(z) w;(z),

tj =rj(@) ri(y) wiy) ogtr = ri(z) re(y):

p = rlock;(x) ri(x) rlocky(x) ri(x) rlock;(x) rj(x) wlock;(x) rlock;(y) ri(y)
wlock;(y) wj(y) cj rlocky(y) ri(y) cx wi(z) ¢

p er konfliktekvivalent med den serielle planen p; = ¢; ¢, ¢;, og er folgelig seriali-

serbar.

Konfliktserialiserbarhet

Tofase-lasing garanterer konfliktserialiserbare planer. Hovedideene i et bevis for
dette er som folger:

La ¢; veere en transaksjon som inngdr i en plan p. Transaksjonene i p kontrolleres
ved hjelp av tofase-1dsing. Hvis vi antar at ¢; committer, vil det finnes et tidspunkt
hvor ¢; har en 13s pa alle objektene i som leses eller skrives av operasjoner i ¢;. Vi
kaller dette t;’s ldsepunkt3, LP;.

3Dette kalles ogsa t;’s serialiseringspunkt.
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La K;; betegne konfliktmengden for t; og t;, hvor et objekt z inngér i K;; hvis og
bare hvis det finnes et par av operasjoner o;(z) og o;(z) i konflikt.

Da har vi for alle transaksjoner ¢; i konflikt med en transaksjon ¢; i p, to muligheter:

1. t; mé& halast, og séledes aksessert, alle objektene i K;; for LP;. Folgelig seria-
liseres ¢, foran ¢;.

2. t; haringenlaser pa objekteri K;; for LP;. Transaksjon ¢; mé derfor aksessere
alle objekter i K;; for ¢; kan aksessere noen, og ¢; serialiseres foran ¢;.

Dette gir en total ordning av alle transaksjoner i konflikt, og konfliktgrafen for en
plan generert med tofase-lasing kan folgelig aldri bli syklisk.

For & oppnad strikt eksekvering benytter man i praksis vanligvis strikt tofase-lasing,
som krever at en transaksjon beholder alle skriveldser inntil den avsluttes. Det er
lett & se at dette forhindrer dirty read, og dermed kaskadeavbrudd.

I en annen variant, kalt sterk tofase-lasing, holder en transaksjon bade lese- og
skriveldser inntil den avsluttes. Dette sikrer at dersom det finnes en kant fra en
transaksjon ¢; til en transaksjon ¢; i konfliktgrafen, ma ¢; committes etter ¢;. Et ek-
sempel pé en situasjon hvor vi utnytter denne egenskapen finnes i seksjon 2.7.2.

2.5.2 Vranglaser

En ulempe med tofase-lasing er faren for vranglds:

Eksempel 2.9

Anta vi har to transaksjoner ¢; = r;(y) w;(z) ogt; = r;(z) wj(y). Daerp
begynnelsen p& en mulig plan for utferelsen av ¢; og t;:
p = rlock;(y) i (y) rlock;(x) rj(x) wlock;(z) wlock;(y)

Transaksjon ¢; venter pa ¢;’s leselds pa z, mens t; ma vente pa ¢;’s leselds pd y. t; og
t; er da i vranglés. Etter at en vranglés er oppstétt, er den eneste utveien a avbryte,
og evt. restarte, en av de involverte transaksjonene.

Hvordan oppdage vranglaser?

Vrangldser kan oppdages ved hjelp av en vente-pd-graf (engelsk. wait-for-graph),
definert slik:

Vente-pa-grafen for en mengde transaksjoner 7' er en rettet graf hvor hver node
representerer en AKTIV transaksjon, og hvor det gar en kant fra en transaksjon ¢;
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til en transaksjon t; dersom ¢; venter pa at t; skal lase opp et objekt. Vente-pa-
grafen for 7" vil da inneholde en sykel hvis og bare hvis to eller flere av transaksjo-
nenei7 erivranglas.

Vikan ha vilkarlig store sykler i en slik graf, og selvom eksempel 2.9 viser en vrang-
las som involverer to transaksjoner, kan et vilkarlig antall transaksjoner innga. Det
vil likevel alltid veere nok & fjerne én av transaksjonene for a bryte opp den aktuelle
vranglasen.

Ved hjelp av en vente-pa-graf kan vranglaser oppdages, i prinsippet idet de opp-
star, dersom vi sjekker grafen ved hver ldseforesporsel. Siden lasing av objekter
forekommer relativt hyppig, kan dette vere for kostbart. Et alternativ er & ga gjen-
nom grafen periodisk, med et passende valgt tidsintervall.

Fjerning av vranglaser

Etter at vrangldsen er oppdaget, ma vi velge hvilken transaksjon vi skal avbryte.
Aktuelle utvalgskriterier er bl.a. prosesseringstid, oppstartstid eller hvor mange
sykler en transaksjon deltar i i vente-pé-grafen. Det er ogsa mulig a velge en til-
feldig transaksjon. Det viktigste er uansett & unnga utsulting, dvs at en eller flere
transaksjoner gang pa gang blir restartet.

Andre metoder

I stedet for a vedlikeholde en eksplisitt vente-pa-graf og hdndtere vranglaser etter
at de har oppstatt, kan man eliminere situasjoner som forer til vranglas. Anta at
alle transaksjoner gis et unikt, monotont voksende tidsstempel ved oppstart, og
la ts(t;) betegne tidsstempelet til en transaksjon ¢;. Vrangldseliminering kan da
gjores slik:

1. Wait-die: hvis en laseforesporsel for en transaksjon ¢; vil medfere en kant i
vente-pé-grafen fra ¢; til en transaksjon ¢;, hdndteres dette slik: Hvis ¢s(¢;) <
ts(t;), venter t; pa t;. Hvis derimot ts(t;) < ts(t;), restartes ¢;. Med andre
ord kan transaksjoner bare vente pé yngre transaksjoner, og vente-pa-grafen
kan aldri bli syklisk.

2. Wound-wait: hvis en laseforesporsel for en transaksjon ¢; vil medfere en
kant i vente-pé-grafen fra ¢; til en transaksjon ¢;, hdndteres dette slik: Hvis
ts(t;) < ts(t;), restartes ¢;. Hvis derimot ¢s(¢;) < ts(¢;), venter ¢;. En transak-
sjon kan bare bli satt til & vente av eldre transaksjoner, og vente-pa-grafen
blir aldri syklisk.

En annen, sveert enkel, strategi for vranglashdndtering er a starte en nedtelling
idet en transaksjon settes til & vente pa en 1as. Dersom nedtellingen er ferdig for 13-
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sen kan tildeles, antar databasesystemet at transaksjonen er involvert i en vrang-
1as, ogrestarter den. En slik strategi vil veere seerlig attraktiv i distribuerte systemer,
siden den ikke krever noen form for kommunikasjon mellom noder.

Det er bare vedlikehold av en eksplisitt vente-pd-graf som garanterer at vi kun av-
bryter transaksjoner som faktisk er involvert i en vranglés, bade vranglaselimine-
ring og nedtellingsur vil kunne fjerne transaksjoner som ikke er i vranglas. Dette
mad imidlertid veies mot ressurskravene for vente-pa-grafer.

2.5.3 Samtidighetskontroll med tidsstempelordning

I stedet for laser, kan vi kontrollere utforelsen av transaksjonene ved hjelp av tids-
stempler. Tidsstempelordning krever at enhver transaksjon ¢; tilordnes et unikt,
monotont voksende tidsstempel ved oppstart. Vi lar ogsa her ts(i) betegne trans-
aksjon ¢;’s tidsstempel. En planlegger kan garantere serialiserbarhet ved & hand-
heve folgende krav:

For alle par o;,0; av operasjoner i konflikt, skal o; utfores for o; hvis og bare hvis
tS(ti) < tS(tj).

At dette garanterer konfliktserialiserbar eksekvering er lett & se, siden tidsstemp-
lene bestemmer serialiseringsrekkefolgen:

La t; og t; veere to transaksjoner som inngéar i en eksekveringsplan p. Da kan aldri
konfliktgrafen for p inneholde en vei fra ¢; til ¢, dersom ¢s(t;) < ts(t;).

Implementasjon

En tidsstempelbasert algoritme kan realiseres som folger:

Hvert databaseobjekt = har til enhver tid to tidstempler: et lesetidsstempel, rts(x),
som inneholder tidsstempelet til transaksjonen som sist leste objektet, og et skrive-
tidsstempel, wts(z), som pa samme mate spesifiserer hvilken transaksjon som sist
skrev objektet.

Planleggeren ma da, for alle operasjoner o;(x), sikre folgende:
e Hvis 0;(z) er en leseoperasjon, kan ¢; bare fortsette dersom wts(z) er lavere
enn ts(t;).
e Hviso;(z) er en skriveoperasjon, kan ¢; bare fortsette dersom rts(z) og wts(z)

er lavere enn ¢s(t;).

Eksempel 2.10

Lat; = ri(y) wi(y) ogt; =rj(x) rj(y) vaere to transaksjoner, hvor ts(t;) er lavere
enn ¢s(t;). Da er p en mulig plan for utfgrelsen av ¢; og ¢;:
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p=ri(x) rj(x) rj(y) ¢ wily) ai
Vér algoritme krever at transaksjon ¢; avbrytes, siden ¢; forsoker & skrive y etter at
t; allerede har lest samme objekt.

En viktig fordel med tidsstempelordning er at man unngér vranglaser, siden trans-
aksjonene aldri venter. Ulempen er illustrert i eksempelet over — med tofase-lasing
ville ¢; fatt fortsette eksekveringen uforstyrret.

2.5.4 Samtidighetskontroll basert pa konfliktgraf-testing

En tredje strategi, som garanterer konfliktserialiserbar eksekvering, er & vedlike-
holde en konfliktgraf som definert i seksjon 2.4.1. Vi lar da alle transaksjoner re-
presenteres med en node i grafen, og kan, for hver operasjon en transaksjon ¢;
utforer, legge til evt. nye kanter og sjekke grafen for sykler. Dersom grafen frem-
deles er asyklisk fortsetter ¢; eksekveringen, hvis ikke, ma ¢; avbrytes og ¢;’s node,
samt alle kanter inn til denne, fjernes fra grafen.

En algoritme som vedlikeholder en eksplisitt konfliktgraf er for kostbar til & veere
praktisk anvendbar. Slike grafer kan bli sveert store, seerlig fordi vi forst kan fjerne
en committet transaksjon ¢; nér vi vet at det ikke finnes noen aktiv transaksjon ¢,
hvor det gér en vei fra ¢; til ¢;. I tillegg til plassbehovet vil tiden det tar & sjekke en
slik graf for sykler forlenge transaksjonene, og en algoritme basert pa f.eks. tofase-
l&sing vil vanligvis kunne utfore transaksjonene langt mer effektivt.

2.6 Multiversjons-samtidighetskontroll

Vi har implisitt antatt at ndr en skriveoperasjon oppdaterer et objekt z, slettes
den tidligere verdien til objektet. Det er ingen grunn til at det ma veere slik, og
sveert mange moderne databasesystemer tar vare pa tidligere versjoner, slik at alle
skriveoperasjoner i praksis oppretter et nytt objekt.

Vi avgrenser diskusjonen til databaser som tilbyr versjonstransparens, dvs. at i
motsetning til systemer for f.eks. versjonskontroll kan ikke brukeren eksplisitt be
om bestemte versjoner av objekter. I den videre diskusjonen begrenser vi termen
multiversjonsdatabase til & gjelde slike databaser, og formalet er utelukkende a
gi bedre ytelse ved at transaksjoner som leser «for sent» kan lese eldre versjoner,
illustrert ved folgende eksempel:

Eksempel 2.11

Vi har to transaksjoner t; = r;(z) ri(y) wi(z) ogt; = r;j(y) w;(y) rj(z), som begge
utfores i en multiversjonsdatabase. Vi identifiserer en bestemt versjon ved hjelp
av transaksjonen som opprettet den. Dersom en transaksjon ¢, skriver et objekt
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z, representeres denne versjonen med zj, i notasjonen. En mulig plan for
utforelsen av ¢; og ¢; er da:

p =rj(yo) w;(y;) ri(zo) ri(y;) wi(w:) rj(zo)

Legg merke til at¢; leser x fra ¢( i den siste operasjonen. Lese-fra-relasjonen LF'(p)
for p blir: {(to, y,1;), (tj,y,t), (to, z, ;) }, og p er derfor viewekvivalent med den se-
rielle planen p, = 7;(yo) w;(y;) rj(xo) ri(zo) 7i(y;) wi(z;). Utforelsen er derfor
intuitivt korrekt. Det forutsetter imidlertid at transaksjon ¢; har mulighet til & lese
xo —siden ¢; leser y fra t;, kan ikke planen serialiseres dersom ¢, leser « fra ¢;.

2.6.1 Multiversjonsplaner og multiversjonsserialiserbarhet

For & definere multiversjonsserialiserbarhet trenger vi en formell definisjon av
multiversjonsplaner. Vi innforer forst begrepet versjonsfunksjon:

La p veere en plan. En versjonsfunksjon for p er en funksjon h som assosierer alle
leseoperasjoner i p med en foregdende skriveoperasjon, mens alle skriveoperasjo-
ner assosieres med seg selv.

Som tidligere lar vi O7 og Ar representere henholdsvis operasjonene og avslut-
ningsoperasjonene i en mengde transaksjoner 7.

Vi lar mengden Hp representere en mengde hvor h er utfert pa hver operasjon i
Or.

Multiversjonsplaner kan da defineres slik:

Multiversjonsplaner

En multiversjonsplan m, for en mengde transaksjoner 7', bestdr av en mengde
VAr C (Hr U Ar), og en partiell ordning <,,, over VAr.

For alle par av operasjoner g <; r i en transaksjon ¢; har vi at dersom ¢; inngér i
m, ma h(q) <., h(r). Dersom avslutningsoperasjonen for ¢; inngar i m, ma i tillegg
alle operasjoner o; i m ordnes slik at o; <,,, {c;, a;}.*

En multiversjonsplan m er komplett dersom den, for alle transaksjoner ¢; som
utforer operasjoner i p, oppfyller folgende:

e ¢; eller ¢; inngdr im.

e Det finnes ingen operasjoner i ¢; som ikke utfores i m.

*[WV01] krever ogsé at hvis en operasjon r;(z) assosieres med en skriveoperasjon w; (x;) i en
multiversjonsplan m og ¢; inngdr i m, ma ¢; inngé i m og ¢; <., ¢;. Selv om dette i praksis er ned-
vendig for & sikre korrekt eksekvering ved transaksjonsavbrudd, utelater vi kravet i definisjonen av
multiversjonsplaner.
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Vi kan ogsa kalle en komplett multiversjonsplan en multiversjonshistorie.

Vi forutsetter ogsa her at alle planer innledes av en initialiseringstransaksjon, slik
at det alltid vil finnes en skriveoperasjon som leseoperasjoner kan lese fra.

Et spesialtilfelle av multiversjonsplaner er monoversjonsplaner. En monoversjons-
plan er en multiversjonsplan hvor alle leseoperasjoner ma assosieres med den
transaksjonen som sist skrev objektet som leses. Alle ordineere planer kan sees
som monoversjonsplaner.

A kreve at en multiversjonsplan m er ekvivalent med en seriell multiversjonsplan
er ikke tilstrekkelig til & garantere korrekt utforelse, siden vi da ikke setter noen be-
grensninger for hvilke versjoner leseoperasjonene i m faktisk leser. Multiversjons-
serialiserbarhet er derfor definert slik:

Multiversjonsserialiserbarhet

Dersom en komplett multiversjonsplan m, for et passende valgt ekvivalenskrav, er
ekvivalent med en seriell monoversjonsplan m, er m multiversjonsserialiserbar.

2.6.2 Konflikter i multiversjonsplaner

Det finnes dessverre ikke noen fullgod definisjon av konfliktserialiserbarhet for
en multiversjonsplan. Konfliktekvivalens med en seriell plan fungerer som seria-
liserbarhetskrav i monoversjonsplaner fordi rekkefolgen av operasjoner i konflikt
ogsd definerer et krav til serialiseringsrekkefolge for transaksjonene.

Selv om et par av operasjoner representerer en konflikt i en monoversjonsplan,
gjelder ikke dette uten videre for multiversjonsplaner:

Eksempel 2.12

La m veere en multiversjonsplan definert for tre transaksjoner ¢;, t; og tj:

m = w;(z;) ¢; wj(x;) ¢j Ti(T;) cx

I prinsippet kan ¢, «velge» hvor den vil serialiseres, og m er viewekvivalent med to
serielle monoversjonsplaner, p,; = t; t; t, 08 ps2 = t; ty, t;. Hverken (w;(z;), wj(x;))
eller (w;(z;), rx(z;)) begrenser serialiseringsrekkefolgen for de involverte transak-
sjonene, og de kan derfor ikke kalles konflikter.

Den eneste situasjonen som faktisk representerer en tradisjonell konflikt i en multi-
versjonsplan, er nar en transaksjon t; leser en versjon av et objekt som en annen
transaksjon t; har skrevet. Dette krever selvsagt at ¢; serialiseres etter ¢;.
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Dessverre kan vi ikke garantere konsistent eksekvering ved & kreve at alle ope-
rasjoner som er i konflikt i en multiversjonsplan skal ordnes i samme rekkefolge
som i en seriell plan:

Eksempel 2.13

La m veere en multiversjonsplan:

m = wi(xi) wi(yi) ¢ wi(z;) wiy;) ¢j re(e;) reyi) cx

Siden ¢, leser x fra ¢; og y fra ¢;, mens ¢; og t; skriver bdde z og y, kan ikke m vaere
viewekvivalent med noen seriell plan.

Dersom vi imidlertid bare ser pa rekkefolgen i konfliktene i m, (w;(y;), 7x(y;)) og
(wj(z;),rr(x;)), ville m veere konfliktekvivalent med de serielle planene

Ds1 =1 tj tk 08 ps2 = Tj i L.

Hvis vi i stedet ser bort fra versjonene, og bare krever en serialiserbar ordning av
operasjoner som opererer pa samme objekt, er dette heller ikke nok til & garantere
serialiserbar eksekvering: operasjonene i m utfores serielt, og ut fra dette kravet
ville m veere serialiserbar.

Vi har ikke noen definisjon av konflikt som gir oss mulighet til & avgjore om en
gitt multiversjonsplan faktisk er serialiserbar. I stedet vil man, som vi uformelt
har gjort flere ganger, vanligvis bruke viewserialiserbarhet som korrekthetskrav
for multiversjonsplaner.®

2.6.3 Multiversjons-viewserialiserbarhet

Siden lese-fra-relasjonen for en multiversjonsplan kan defineres pd samme maéte
som for monoversjonsplaner (se seksjon 2.4.2), er viewekvivalens for multiver-
sjonsplaner definert som for monoversjonsplaner:

La m og m' veere to multiversjonsplaner for samme mengde transaksjoner. m og
m' er viewekvivalente hvis LF(m) = LF(m/).

Vi har allerede vist at det ikke er nok & kreve ekvivalens med en multiversjonsplan
for & sikre konsistent eksekvering, og vi har derfor folgende krav til multiversjons-
viewserialiserbare planer:

En multiversjonsplan m, for en mengde transaksjoner 7', er multiversjons-view-
serialiserbar dersom det eksisterer en seriell monoversjonsplan m for 7', hvor m
er viewekvivalent med m,.

°[HP85] kaller alle lese-skrive-konflikter multiversjonskonflikter, og viser at det for en multiver-
sjonsplan m finnes en eller flere versjonsfunksjoner som gir multiversjonsserialiserbarhet hvis og
bare hvis m er multiversjons-konfliktekvivalent med en seriell plan. Men det er fremdeles et NP-
komplett problem & avgjere hvilke versjonsfunksjoner som gir serialiserbar eksekvering, og dette er
derfor ikke noen praktisk anvendbar test for serialiserbarhet.
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2.6.4 Multiversjons-serialiseringsgrafer

[Had88] definerer en en multiversjons-serialiseringsgraf, dvs. en graf som garan-
terer serialiserbarhet for en gitt multiversjonsplan dersom grafen er asyklisk. Det
finnes imidlertid ikke bare én slik serialiseringsgraf for en gitt multiversjonsplan,
og vi ma derfor innfore begrepet versjonsordning:

For en multiversjonsplan m kan vi, for hvert objekt 2 som skrives i m, definere en
versjonsordning <, dvs. en total ordning av alle versjonene av = som opprettes i
m. En versjonsordning for m, kalt <,,, er definert som unionen av versjonsord-
ningene til alle objektene som oppdateres i m.

Versjonsordningen for en multiversjonsplan er ikke unik, og har i utgangspunk-
tet ingen sammenheng med hvilken rekkefolge versjonene opprettes i. I stedet
representerer versjonsordningen for en multiversjonsplan m et «forslagy til en se-
rialiseringsrekkefglge for transaksjonene i m. Anta vi har tre transaksjoner ¢;, t; og
t;, som alle skriver et objekt z, og la en fjerde transaksjon #; lese « fra ¢;. En mulig
versjonsordning for z er z;, < z; < z;, og denne krever at ¢;, serialiseres foran ¢;,
som igjen serialiseres foran ¢;. Versjonsordningen vil da ogsa plassere ¢;: siden ¢,
leser fra ¢;, mé den serialiseres etter ¢, og t;, men for t;.

Vi kan da, for en plan m og en versjonsordning <,,, definere en multiversjons-
serialiseringsgraf:

Multiversjons-serialiseringsgrafen, for en komplett multiversjonsplan m og en multi-
versjonsordning <, bestar aven mengde noder N og en mengde kanter £, hvor
N inneholder alle transaksjonene som committes i m. Kantene i F er definert slik:

1. For hvert par av operasjoner w;(z;), rj(x;) i m gar det en kant fra ¢; til ¢;.

2. For hvert par av operasjoner ri(z;), w;(x;) i m, hvor k, i og j er forskjellige og
z; < o, gar det en kant fra ¢; til ¢;.

3. For hvert par av operasjoner ri(z;), w;(x;) i m, hvor k, i og j er forskjellige og
zj <m ;, gar det en kant fra #;, til ¢;.

Eksempel 2.14

Anta vi har felgende multiversjonsplan:

m = ri(z0) wi(z;) ¢ rj(z:) wily;) ¢; rr(zi) T (Yo)

I en multiversjonsplan kan vi ikke ga ut fra at initialiseringstransaksjonen ¢, seria-
liseres forst, og figur 2.2 viser multiversjons-serialiseringsgrafen for to ulike ver-

sjonsordninger av y. Den stiplede kanten avhenger av denne ordningen, og vi ser
at grafen bare er asyklisk dersom yy <, ;.

En multiversjonsplan m er multiversjons-viewserialiserbar hvis og bare hvis det
finnes en versjonsordning <, som er slik at multiversjons-serialiseringsgrafen
for m og <, er asyklisk.
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Y <m Yo

Yo <m Y

Figur 2.2: Multiversjons-serialiseringsgrafer
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2.7 Algoritmer som tilbyr multiversjonsserialiserbarhet

P& samme méate som for monoversjonsplaner har vi ingen kjent metode for & kun-
ne avgjore om en multiversjonsplan m er multiversjons-viewserialiserbar i poly-
nomisk tid. Dette folger direkte av at en monoversjonsplan er et spesialtilfelle av
en multiversjonsplan.

Men 4 avgjore om multiversjons-serialiseringsgrafen er asyklisk, for en multiver-
sjonsplan m og en bestemt versjonsordning <,,, lar seg gjore i polynomisk tid.
Planleggere som tilbyr multiversjonsserialiserbarhet benytter derfor en pa for-
hand definert versjonsordning. Det finnes flere slike algoritmer[WVO01, kapittel 5],
og her presenteres to avdem:

2.7.1 Multiversjons-tidsstempelordning

Ilikhet med ordineer tidsstempelordning sikrer multiversjons-tidsstempelordning
at eksekveringen blir ekvivalent med en seriell monoversjonsplan hvor transak-
sjonene utfores i tidsstempelrekkefolge. Alle transaksjoner tildeles et unikt, mono-
tont voksende tidsstempel ved oppstart, og alle versjoner ma merkes med tids-
stempelet til transaksjonen som opprettet den.

Algoritmen utforer operasjonene i en transaksjon ¢; slik:

1. En operasjon r;(z) assosieres med en versjon zy, hvor z, er den versjonen av
z med det hoyeste tidsstempelet blant de versjonene som har tidsstempel
lavere enn ts(t;).

2. En skriveoperasjon w;(z) utfores slik:

(a) Hvis det allerede er utfort en operasjon r;(zy), hvor ts(t;) < ts(t;) <
ts(t;), mat; avbrytes.

(b) Huvis ikke, opprettes en ny versjon z;.

Bevisskisse for serialiserbarhet

Som nevnt definerer algoritmen en versjonsordning hvor z; < z; hvis og bare
hvis tS(ti) < tS(tj).

La m veere en multiversjonsplan, og la t; og t; veere to transaksjoner i m, hvor
ts(t;) < ts(tj). Viantar at det gar en kant i multiversjons-serialiseringsgrafen fra
t; til t;.

En slik kant mé da skyldes én av folgende:

e Transaksjon ¢; har lest en versjon z; av et objekt . Men dette strider mot
krav (1) i algoritmen.
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e Transaksjon ¢; skriver et objekt z, men transaksjon ¢; leser x fra en transak-
sjon t, hvor ts(¢x) < ts(t;). Men dette krever enten at ¢; ikke oppfyller krav
(1), eller at ¢; bryter krav (2).

Vi ser at tidsstemplene definerer en total ordning for serialiseringen av transak-
sjonene, og algoritmen garanterer global serialiserbarhet.

2.7.2 Tidsstempelordning med snapshot

En enkel form for multiversjons-samtidighetskontroll innebeerer at alle transak-
sjoner som ikke pad forhdnd er deklarert som lesetransaksjoner koordineres ved
hjelp av en konvensjonell samtidighetskontrollalgoritme, for eksempel tofase-
lasing. Alle rene lesetransaksjoner leser derimot fra et snapshot, hvor vi ved hjelp
av tidsstempler sikrer at dette bare inneholder committede transaksjoner.

En slik algoritme, basert pa sterk tofase-lasing (se seksjon 2.5.1), utforer en trans-
aksjon ¢; som folger:

Dersom ¢; er en skrivetransaksjon:

e Operasjonene i t; kontrolleres ved hjelp av sterk tofase-ldsing, dvs. at alle
laser ¢; holder forst kan frigis idet ¢; committes. Alle skriveoperasjoner opp-
retter en ny versjon, mens leseoperasjoner, pd samme mate som i en mono-
versjonsplan, alltid assosieres med den siste versjonen som ble opprettet.

e Idet ¢; commiittes, tildeles den et unikt, monotont voksende tidsstempel.
Dersom ¢; er en lesetransaksjon:

e Ved oppstart tildeles ¢; et tidsstempel ¢s(¢;), hvor dette er identisk med tids-
stempelet til den skrivetransaksjonen som sist ble committet

e Kravet til leseoperasjonene er da det samme som for ordinger multiversjons-
tidsstempelordning: En operasjon r;(z) assosieres med en versjon xj, hvor
zj, er den versjonen av z med det hayeste tidsstempelet blant de versjonene
som har tidsstempel mindre enn eller lik ¢s(¢;).

Bevisskisse for serialiserbarhet

Algoritmen er basert pd en versjonsordning hvor skrivetransaksjonene, og der-
med versjonene de oppretter, ordnes i commitrekkefolge.

En lesetransaksjon t; plasseres i serialiseringsrekkefolgen ut fra tidsstempelet, slik
atden serialiseres etter alle skrivetransaksjoner ¢;, hvor ts(t;) < ts(¢;), men for alle
skrivetransaksjoner ¢, hvor ts(t;) < ts(ty).
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Hvis vi antar at vi har en sykel s i multiversjons-serialiseringsgrafen for en multi-
versjonsplan m, ma det finnes en kant i s fra en transaksjon ¢; til en transaksjon
tr, hvor ts(t) < ts(¢;). En slik kant ma skyldes en av folgende:

e Transaksjon ¢ har lest en versjon z; av et objekt x. Siden lesetransaksjoner
aldri leser fra transaksjoner med hayere tidsstempel, ma ¢; veere en skrive-
transaksjon. Men sterk tofase-lasing krever at en transaksjon beholder alle
laser til den committer, og siden t;, committes forst, kan ikke ¢, lese fra ;.

¢ Transaksjon ¢ skriver et objekt =, mens transaksjon ¢; leser x fra en transak-
sjon t,,, hvor ts(t,,) < ts(t;). Heller ikke her kan ¢; vaere en lesetransaksjon,
siden den da ikke ville lese den versjonen av 2z som har det hoyeste tidsstem-
pelet som likevel er lavere enn ¢s(¢;). Dersom ¢; er en skrivetransaksjon, ma
t; vente med & skrive z til ¢; har fjernet sin leselés. Siden vi benytter sterk
tofase-lasing inneberer dette at ¢, ikke kan committes for ¢;, og ¢s(t) kan
folgelig ikke veere lavere enn ts(#;).

Snapshotalgoritmen og strikt tofase-lasing

Beviset for serialiserbarhet er basert pa sterk tofase-lasing, siden denne garante-
rer at alle skrivetransaksjoner committes i serialiseringsrekkefolge. Strikt tofase-
1&sing, hvor bare skriveldser ma beholdes til transaksjonen committes, er ikke nok
til & garantere dette, illustrert ved folgende monoversjonsplan:

m = rlock;(x) ri(z) wlock;(y) w;(y) unlock;(x) wlock;(x) w;(z) ¢; ¢

Siden t; leser « for t;’s skriveoperasjon serialiseres ¢; foran ¢;, men ¢; committes
likevel forst.

[WVO01] krever bare strikt tofase-lasing for & koordinere skrivetransaksjonene i
denne algoritmen. Dette betyr at man tillater folgende eksekveringsplan:

m = ri(z0) wi(ys) unlock;(z) wj(z;) ¢; ri(x;) re(yo) i ci ri(z;) ri(ys) a

t; leser x fra ¢y, og to ma derfor serialiseres for ¢;. I tillegg betyr dette at ¢; enten méa
serialiseres for ¢, eller etter ¢;. Siden transaksjon ¢; leser « fra ¢; og y fra t;, kan ikke
t; serialiseres for ¢o. Men ¢, leser x fra t; og y fra ¢y, og dette krever at ¢; serialiseres

for t; (ellers skal ¢, lese y fra ¢;). Men vi har allerede eliminert dette alternativet, og
m kan ikke veere mulitversjons-viewserialiserbar.

Figur 2.3 illustrerer dette ved & vise at alle de fire mulige versjonsordningene for
m gir en sykel i multiversjons-serialiseringsgrafen. De stiplede kantene er kan-
ter som avhenger av versjonsordningen, mens de heltrukne representerer skrive-
lese-konflikter.

Problemet oppstar sannsynligvis fordi [WV01] bruker [BHG87] som kilde, men i
[BHG87] er strikt tofase-ldsing definert annerledes: der er dette identisk med det
som her, og i [WV01], kalles sterk tofase-lasing.®

SEt skille mellom det vi her kaller strikt og sterk tofase-1asing ble forst innfort i [BGRS91].
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Ty <m xZ; Ty < T
Yo <m Yi Yi <m Yo

1

f ’

Tk (yo), wi(yi) \\\ N

@ — - Ti(wo), wi(zy)
Tj <K o Tj <Km o
Yo <m Yi Yi <m Yo

Figur 2.3: Multiversjons-serialiseringsgrafer for m
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Snapshot for skrivetransaksjoner

Flere databasesystemer, deriblant Oracle, implementerer en variant av tidsstem-
pelordning med snapshot. Denne algoritmen definerer to «nivéer»[BBG*95]:

e Les-committet, hvor en leseoperasjon leser den siste versjonen som er skre-
vetav en transaksjon som er committet idet operasjonen utfores, mens skrive-
operasjoner kontrolleres med strikt tofase-lasing.

e Snapshot-isolering, hvor en leseoperasjon i en transaksjon ¢; leser den siste
versjonen som er skrevet av en transaksjon som var committet ved ¢;'s opp-
start. Skrivemengdene til samtidige transaksjoner ma vere disjunkte, dvs. at
for alle par av transaksjoner t; og t; som skriver et felles objekt , mé enten
t; veere committet for ¢;’s oppstart, eller motsatt, dvs. at ¢; er committet for
t;’s oppstart.

Ingen av disse algoritmene garanterer multiversjonsserialiserbarhet, men snapshot-
isolering er mer restriktiv, og gir noe bedre beskyttelse mot samtidighetsanomali-
er.

2.8 Optimistisk samtidighetskontroll

Alle algoritmene vi har presentert antar implisitt at konflikter skjer ofte, og at vi,
idet en operasjon skal utfares, bor avgjere hvorvidt eksekveringen forblir seriali-
serbar ogsa etter at den er utfort. Slike algoritmer kalles pessimistiske.

En annen mulighet er & utfere transaksjonene optimistisk:

e Operasjonene utfores uten noen form for samtidighetskontroll.

e For en transaksjon kan committes mé utforelsen valideres, dvs. at planleg-
geren ma se om den tentative eksekveringsplanen er serialiserbar. Hvis va-
lideringen feiler ma transaksjonen restartes.

Det er vanlig & dele optimistisk utferelse av transaksjoner i tre faser: en lesefase,
en valideringsfase og en skrivefase:

1. Lesefase: Transaksjonen utfgres, men ingen oppdateringer lagres i databa-
sen.

2. Valideringsfase: For en transaksjon skal committes, utforer planleggeren en
test for & se om eksekveringen forblir serialiserbar dersom transaksjonen
committes. Hvis denne testen er negativ, restartes transaksjonen. Hvis den
derimot er positiv, fortsetter transaksjonen til skrivefasen.
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3. Skrivefase: alle eventuelle oppdateringer gjores permanente, og transaksjo-
nen comimittes.

[KR81] introduserer optimistisk samtidighetskontroll, og presenterer bl.a. folgen-
de algoritme som garanterer konfliktserialiserbarhet:

Transaksjonene gér gjennom nevnte tre faser. Alle transaksjoner tilordnes ved
slutten av lesefasen et unikt, monotont voksende tidsstempel. Konfliktserialiser-
barhet kan da sikres med folgende betingelse for validering av en transaksjon ¢;:
for alle transaksjoner ¢;, hvor ts(t;) < ts(t;), mé ett av folgende krav veere innfridd:

1. t; fullferer sin skrivefase for ¢; pdbegynner sin lesefase.

2. Skrivemengden til ¢; overlapper ikke med lesemengden til ¢;, og ¢; fullforer
sin skrivefase for t; pAbegynner sin skrivefase.

Siden valideringen skjer for skrivefasen, ma vi sikre at ikke krav (2) brytes under
eller etter valideringen. Vi anta for enkelhets skyld at ingen andre transaksjoner
utforer operasjoner mens en transaksjon er i validerings- og skrivefasen, selv om
dette i praksis kan kreve mer sofistikerte lgsninger.

2.8.1 Bevisskisse for serialiserbarhet

Lat; og t; veere to transaksjoner som utferes i en plan p, og anta ts(t;) < ts(t;).

En kant fra ¢, til ¢;, krever én av folgende:

e Det finnes et par av operasjoner r;(z), w;(x) i p, hvor r;(z) <, w;(z). Men
siden ¢; skriver z etter at ¢; har padbegynt sin lesefase og ¢;’s lesemengde i
tillegg overlapper med t;'s skrivemengde, kan ikke ¢; valideres.

e Det finnes et par av operasjoner w;(x), w;(z) eller w;(z), r;(z), hvor w;(z) <,
w;(z) eller wj(x) <, r;(z). Men dermed kan ikke ¢; ha fullfert sin skrivefase
nar t;’s skrivefase begynner, og ¢; kan ikke valideres.

Betingelsene ovenfor sikrer at tidsstemplene definerer en total ordning av trans-
aksjonene, og garanterer derfor global serialiserbarhet.



Kapittel 3

Samtidighetskontroll i
distribuerte databaser

I kapittel 1 viste vi formalet med distribuerte databasesystemer og replikering.
Her innforer vi serialiserbarhetskrav og strategier for samtidighetskontroll i slike
systemer, og vi presenterer noen av utfordringene som oppstar nar vi utferer dis-
tribuerte transaksjoner.

Vi er seerlig interessert i replikerte databaser, men definisjonen av serialiserbare
transaksjoner i distribuerte databaser er uavhengig av om dataene er replikert.! Vi
begynner derfor med en generell presentasjon av distribuert samtidighetskontroll,
men avslutter kapittelet med en egen seksjon om replikering. Mye av kapittelet
omhandler velkjente begreper og strategier som omtales i [WV01] og [OV99]. Der-
som ikke annet er angitt, er presentasjon basert pa [WV01]. For replikering og re-
plikeringsalgoritmer er den viktigste kilden [GHOS96].

3.1 Distribuerte databasesystemer

I denne sammenhengen forutsetter vi at et distribuert databasesystem bestar av
en samling frittstdende noder som utelukkende kommuniserer over et nettverk.
Vi ser dermed bort fra flerprosessorsystemer.

Vi forutsetter ogsa at vi gnsker & oppna distribusjonstransparens, dvs. at brukeren
av databasesystemet ikke trenger & forholde seg til hvor dataene faktisk finnes.
Vi antar at vi har mulighet til & kontrollere planleggeren ved alle noder, noe som
ekskluderer sdkalte multidatabasesystemer, hvor man forseker a utfore distribu-
erte transaksjoner ved hjelp av standardgrensesnittet til de involvert databasesy-

'Konseptuelt er replikering bare en integritetsregel som uttrykker at en gitt mengde objekter
alltid skal ha samme verdi.

39
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stemene, og hvor nodene ikke engang nedvendigvis benytter samme database-
system.

3.2 Globale eksekveringsplaner

Vi har tidligere uformelt omtalt transaksjoner hvor operasjonene utferes ved mer
enn én node som distribuerte transaksjoner. Siden vi forutsetter distribusjons-
transparens, krever vi ikke at operasjonene i en transaksjon selv spesifiserer hvil-
ken node de utfores ved. Dette vil veere vanligvis vaere opp til planleggeren idet
transaksjonen utfores.

For a beskrive utferelsen av én eller flere transaksjoner i distribuerte databaser,
benytter vi en global plan:

Anta vi har en mengde transaksjoner 7" som utfores i en database distribuert over
en mengde noder N. Or betegner unionen av alle operasjonene til transaksjone-
ne i 7. Vi har [ vaere en funksjon som assosierer en operasjon med en node i N,
og Ly betegner [ utfert pa alle operasjonene i Op. L bestér av elementer pa for-
men (operasjonstype, transaksjon, objekt, node), og en operasjon r;(z,) i Ly skal
da leses slik: «transaksjon ¢; leser x ved ny».

Vi definerer mengden av avslutningsoperasjoner, A 7y, slik:

For en transaksjon ¢; i T inneholder A 7, for hver node n. hvor ¢; utforer operasjo-
ner, ¢;. eller a;., dvs. henholdsvis commit og abort for t; ved node n.. Vi forutsetter
her at en transaksjon bare utfores én gang ved hver node, og A, kan derfor, for
hver transaksjon, bare inneholde én avslutningsoperasjon pr. node.?

En global plan ¢ for T" bestar da av en mengde LAy C (L7 U Arg) og en partiell
ordning <, over LAr. Alle par av konfliktoperasjoner i O ma veere ordnet i <,, og
dersom ¢;. eller a;. inngar i g, ma alle operasjoner o;, som ¢; utferer ved n., ordnes
slik at o; <g {Cic, aic}.

En global plan ¢ er komplett dersom den, for alle transaksjoner ¢; som utforer
operasjoner i g, oppfyller folgende:

e For alle noder n. som utferer operasjoner i ¢;, inngér enten c;. eller a;. i g.

¢ Det finnes ingen operasjoner i t; som ikke utfores i g.

“Dette er ikke opplagt for globale planer. I praksis vil samme transaksjon kunne avbrytes og
restartes flere ganger lokalt ved én node uten at transaksjonen avbrytes globalt. En komplett defini-
sjon av globale planer ber hdndtere dette, selv om de ma vare et krav at en transaksjon til slutt far
samme sluttstatus ved alle noder. For 4 unnga a gjere planbegrepet unedig komplisert, forutsetter
vi imidlertid i denne sammenhengen at hver transaksjon bare utfores én gang ved hver node.
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3.3 Global serialiserbarhet

Vi definerer global serialiserbarhet slik:

En global plan g er globalt serialiserbar hvis og bare hvis det, for et passende ekvi-
valenskrav, finnes en seriell, global plan som er ekvivalent med g.

Ut fra dette har vi folgende observasjon:

En global plan g er globalt serialiserbar hvis og bare hvis transaksjonene i g seria-
liseres i samme rekkefolge ved alle noder.

Projeksjonen av en global plan g pd en node n,, kaltII,(n,), er en plan som inne-
holder alle operasjoner i g som utfores ved n,. For alle par av operasjoner oy, o; i
I, (ng) €r o <l1,(ne) 0 hViS 0 <4 01

En global konfliktgraf er definert slik:

Konfliktgrafen for en global plan g representerer unionen av konfliktgrafene til
projeksjonen av g pa alle noder som utforer operasjoner i g. Alle transaksjoner
som utferer operasjoner i g er representert med en grafnode i denne konfliktgra-
fen, og det gér en kant fra en transaksjon ¢; til en transaksjon ¢; hvis og bare hvis
det finnes en node n. hvor konfliktgrafen for I, (n.) inneholder en kant fra ¢; til ¢;.

Eksempel 3.1

Anta vi har to transaksjoner ¢; = r;j(z) w;(z) ri(y) ogt; = rj(z) w;(y). Lat; ogt;
utfores i en distribuert database, hvor z lagres ved node n,, og y ved n.. Daer g en
mulig plan for utfgrelsen av ¢; og ¢;:

g =ri(za) 7j(za) wi(za) 7 (Ys) Cia cib wi(Ys) Cja o
Konfliktgrafene for IT,(n,), IT4(n) og g er vist i figur 3.1.

Vi ser at selv om projeksjonen av g er serialiserbar ved begge nodene, serialiseres
t; og t; i ulik rekkefolge , og den globale konfliktgrafen blir syklisk. g er folgelig ikke
globalt serialiserbar.

Vi far ofte bruk for & spesifisere om en transaksjon som utferes i en distribuert
database er aktiv ved mer enn én node. Transaksjoner som utfores i en slik data-
base er derfor enten globale eller lokale, og en transaksjon er global hvis og bare
hvis den utfeorer operasjoner ved mer enn én node.

3.4 Algoritmer som sikrer global serialiserbarhet

I prinsippet kan alle strategier for samtidighetskontroll som garanterer serialiser-
barhet i ikke-distribuerte databaser, ogsa benyttes i distribuerte databaser. Her
skisserer vi kort tre slike algoritmer, basert pa to-fase-1asing, tidsstempler og multi-
versjons-snapshot.
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My (na) = ri(z) 7j(x) wi(w) ci ¢

(o)

t
Iy (ny) = ri(y) i wy(y) c;
t

)

g = 7”2'(%) Tj(iva) wi(%) Ti(yb) Cia Cib wj(yb) Cja Cjb

{1
@

Figur 3.1: Konfliktgrafer for ¢
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Fordelene med distribuering av dataene er nevnt tidligere: gode skaleringsmulig-
heter og okt palitelighet. Ulempen er at transaksjonshandteringen blir mer kom-
pleks, serlig fordi vi har flere, helt uavhengige prosesseringsenheter og variabel
forsinkelse i nettverket. Noen av problemene dette medforer er:

¢ Forsinkelser somi et ikke-distribuert databasesystem kan neglisjeres, for ek-
sempel tiden det tar a sette en 1ds, oker med flere storrelsesordener dersom
det kreves meldingsutveksling over nettverk.

¢ Viognsker vanligvis ikke at hele systemet skal bli inoperativt selv om én node
blir utilgjengelig. Men siden nodene bare kommuniserer via nettverk, har vi
ingen pdlitelig metode for & avgjore arsaken til manglende respons. Dette
er serlig viktig siden vi ved en node 7, ikke kan gé ut fra at en node n; er
utilgjengelig for alle, selv om n,, ikke svarer pé n,’s foresparsler.

¢ Siden vi mangler en «allvitende» kontrollenhet, krever operasjoner som til-
deling av globale tidsstempler, sok etter vranglaser og avslutning av trans-
aksjoner spesiell handtering.

Vi begrenser oss til problemer knyttet til samtidighetskontroll, og konsekvensene
av vilkarlige nettverksfeil eller feil pa enkeltnoder er i liten grad omtalt. Dersom
ikke annet er angitt, vil en robust implementasjon ikke kreve konseptuelle end-
ringer i algoritmen.

Vi forutsetter at vi for alle transaksjoner har én bestemt node som har ansvaret
for utferelsen av denne transaksjonen, og vi kaller denne noden transaksjonens
utgangsnode. Vanligvis antar vi at noden som starter en transaksjon ¢; ogsa er ¢;’s
utgangsnode.

3.4.1 Global tofase-lasing

Dersom hver node implementerer tofase-lasing, og alle operasjoner kontrolleres
lokalt av det enkelte databasesystemet, kan vi oppna global serialiserbarhet ved
a sikre at tofase-kravet ogsd hdndheves globalt. En transaksjon kan derfor ikke
fjerne noen av sine laser for den har last objektene den trenger ved alle noder
hvor den utfores, og vi kaller dette ¢;’s globale lasepunkt. Global tofase-lasing kan
implementeres slik:

Enhver lokal node 7., som utforer operasjoner for en global transaksjon ¢;, infor-
merer ¢;'s utgangsnode idet ¢; har last alle objekter den trenger ved n. (dvs. at¢; er
nadd ldsepunktet ved n.). t; kan forst lase opp objekter nar dette punktet er nddd
ved alle noder hvor ¢; utfores.

Argumentet for at global tofase-lasing garanterer global serialiserbarhet er det
samme som i ikke-distribuerte databaser:
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K;;j betegner konfliktmengden for to globale transaksjoner ¢; og ¢;. t; md enten ha
aksessert, og derfor last opp, alle objektene i K;; for ¢;’s globale lasepunkt, eller
t; ma aksessere alle objektene i K;; etter t;. Om alle objektene i K;; lagres ved
samme node er i denne sammenhengen irrelevant.

Vrangléser i distribuerte databaser

I seksjon 2.5.2 viste vi at algoritmer basert pd tofase-ldsing er sarbare for vrangla-
ser, og skisserte mulige strategier for handtering av slike.

En utfordring i distribuerte databaser er distribuerte vranglaser: dersom transak-
sjon t; venter pé ¢; ved node n., mens t; venter pé ¢; ved node nq, er ¢; ogt; i en
distribuert vranglas.

A vedlikeholde en sentral vente-pa-graf ved én av nodene er mulig, men kan gi en
uakseptabel flaskehals.

En alternativ losning er at en transaksjon ¢;, idet den settes til & vente, traverserer
vente-pd-grafen ved a sende ut en melding til transaksjonen den venter p4, kalt
t;. Dersom ¢; ogsd venter, sender denne meldingen videre pd samme mate. En
vranglas vil medfere at ¢; til slutt mottar meldingen den opprinnelig sendte ut, og
vrangldsen kan f.eks. brytes ved at ¢; avbryter seg selv.

Det finnes flere metoder for 8 unngd vranglaser i distribuerte databaser, inkludert
wound-wait og wait-die-strategiene vi skisserte i seksjon 2.5.2. En lgsning med
nedtellingsur, som startes i det transaksjonene settes til a vente, kan selvsagt im-
plementeres helt uavhengig av om databasen er distribuert eller ikke.

3.4.2 Global tidsstempelordning

Utgangspunktet for tidsstempelordning er at for alle par av operasjoner o;, 0; i
konflikt pa et objekt z, skal o; utfores for o; hvis og bare hvis ts(t;) < ts(t;).

Forutsatt at alle transaksjoner far et globalt unikt tidsstempel ved oppstart, garan-
terer denne algoritmen global serialiserbarhet. Alle transaksjoner i konflikt vil da
ordnes i tidsstempelrekkefolge ved alle noder hvor de utfores.

A tildele slike tidsstempler krever omtanke i en distribuert database, siden vi ma
unngad at to transaksjoner som starter ved ulike noder far samme tidsstempel. Vi
skisserer her to mulige losninger:

e Sentralisert utdeling av tidsstempler

En node har ansvaret for all tildeling av tidsstempler. Ulempen er at tildeling
av tidsstempler alltid krever utveksling av meldinger, og at hele systemet blir
avhengig av denne noden.
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e Distribuert utdeling av tidsstempler

Alle noder tildeles en unik id, og de har sin egen, lokale teller. Vi lar id(n.)
betegne id-en til en node =, og et globalt unik tidsstempel for en transak-
sjon ¢; som startes ved n., kalt ¢s(¢;), bestar da av et par (¢s.(¢;), id(n.)), hvor
tsc(t;) betegner tidsstempelet som tildeles ¢; ved n..

Vi forutsetter at nodenes id-er kan sorteres. La t; og t; veere to transaksjo-
ner, hvor ¢, og t; startes ved henholdsvis n, og n,. Da er ts(tx) < ts(t;) hvis
tsa(tk) < tSb(tl), eller hvis tsa(tk) = tSb(tl) og id(na) < zd(nb)

3.4.3 Tidsstempelordning med globale snapshot

I seksjon 2.7.2 introduserte vi en algoritme som lar lesetransaksjoner lese fra et
snapshot, mens alle skrivetransaksjoner koordineres ved hjelp av en samtidig-
hetskontrollalgoritme som ikke tar hensyn til eksistensen av flere versjoner.

En slik framgangsmate kan, i henhold til [BHG87], ogsa fungere i distribuerte
databaser. [BHG87]’s giennomgang av tidsstempelordning med snapshot er imid-
lertid sveert lite formell, og vi presenterer her tidsstempelordning med globale
snapshot ved hjelp av globale multiversjonsplaner.

Globale multiversjonsplaner

La T veere en mengde transaksjoner som utfores i en distribuert multiversjons-
database. Vi forutsetter at alle oppdateringstransaksjoner har en globalt unik id,
og at alle versjoner kan identifiseres ved hjelp av id-en til transaksjonen som skrev
den. Or representerer unionen av operasjonene i 7', og vi definerer en mengde
LHy, hvor hver operasjon i Oy er assosiert med en versjon og en node. Alle ele-
menter i LHr er pa formen (operasjonstype, transaksjon, objekt, versjon, node),
og vi lar r;(z;,) betegne en operasjon hvor ¢; leser ¢;’s versjon av z ved node n,.
Vi krever at for alle operasjoner pa formen r;(x, ), hvor ¢; altsé leser en versjon
ved en node n., ma ¢ ha skrevet = for r;(zy,)-

Vi lar som for A; betegne avslutningsoperasjonene for operasjonene i 7', og en
global multiversjonsplan mg for T' bestar da aven mengde MAr C (LHrUALT) 08
en partiell ordning <,,, over LH 7. Alle par av konfliktoperasjoner i Oy ma veere
ordnet i <,,4, 0g dersom ¢;. eller a;. inngar i mg, ma alle operasjoner o; som t;
utforer ved n, ordnes slik at o; <;,4 {cic, @i}

Multiversjons-serialiseringsgrafen for en global multiversjonsplan mg represen-
terer unionen av multiversjons-serialiseringsgrafene for projeksjonen av mg pa
alle noder som utforer operasjoner i mg. Projeksjonen av en global multiversjons-
plan pé en node er definert ngyaktig som projeksjonen av ordineaere globale pla-
ner: en operasjon inngar i projeksjonen av mg pa en node hvis og bare hvis den
utfores ved den aktuelle noden.
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En global multiversjonsplan mg er globalt multiversjonsserialiserbar hvis og bare
hvis den globale multiversjons-serialiseringsgrafen for mg er asyklisk.

Globale snapshot

I seksjon 2.7.2 definerte vi et snapshot for lesetransaksjoner slik:

En operasjon r;(z) skal assosieres med den versjonen av z som har det hoyeste
tidsstempelet blant de versjonene med tidsstempel mindre enn eller lik #s(¢;).

En versjon tidsstemples med commit-tidspunktet til transaksjonen som skrev den.
For en global lesetransaksjon ma vi da sikre at alle noder den leser fra definerer
samme snapshot:

La ¢, veere en transaksjon som skriver to objekter = og y. x skrives ved node n, og
y ved node n;. For en lesetransaksjon ¢; som leser xy,, krever vi at dersom ¢; ogsa
leser y ved node n,;, skal den ogsa lese y;. Vi ma derfor unngé folgende eksekve-
ring:

Eksempel 3.2

Lat; = ri(z) wi(z) wi(y) ogt; = rj(x) r;(y) veere to transaksjoner. = lagres ved en
node n,, og y ved node n;. Da er folgende en mulig plan for utforelsen avt; ogt; i
en distribuert multiversjonsdatabase:

mg = ri(x0) wi(Zia) Wi(Yiv) Cia 7j(Tia) 75 (Yob) Cib Cja Cjp

Siden ¢;’s commit ikke er registrert ved n, idet ¢; leser y, leser ¢; i stedet fra ¢y, og
eksekveringen er ikke serialiserbar.

Den enkleste losningen for & unnga slik eksekvering er 4 tidsstemple en lesetrans-
aksjon sa lavt at vi kan garantere at alle transaksjoner den leser fra er committet
ved alle noder. I dette tilfellet ville vi da métte sikre at ¢s(¢;) < ts(t;). Vi kommer
naermere inn pa dette i kapittel 4, hvor vi viser en snapshotalgoritme hvor skrive-
transaksjonene synkroniseres ved hjelp av en replikeringsgraf.

3.4.4 Tofase-commit

Som nevnt, vil avslutningsoperasjonene trenge spesiell hdndtering i et distribuert
system. Vi skisserer her en enkel algoritme for & committe globale
transaksjoner[OV99]:

Korrekt utforelse av globale transaksjoner krever at dersom én node committer
den aktuelle transaksjonen, committes den ved alle. Tofase-commit er basert pa
en avstemning blant nodene om transaksjonens sluttstatus, hvor abort-stemmer
gir veto.
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Commit av en global transaksjon ¢; utfores slik:

1. t;’sutgangsnode sender en commitforesporsel til alle noder som utforer ope-
rasjoner it;.

2. En node som mottar en slik foresparsel, svarer forst nar den vet om ¢; kan
committes lokalt. En global commit krever derfor at alle operasjonene i trans-
aksjonen er utfort.

3. Dersom utgangsnoden fér positivt svar fra alle nodene, committes ¢;. Hvis
én node svarer negativt, avbrytes transaksjonen overalt.

4. Utgangsnoden sender ut melding om resultatet, og transaksjonen avsluttes.

Feil pa nettverk eller enkeltnoder kan oppstd nar som helst, og i praksis vil man
derfor kreve at dersom utgangsnoden ikke far svar pd commitforesporselen innen
en fastsatt tid, ma transaksjonen avbrytes. Imidlertid ma vi kreve at en node som
har stemt commit, ikke avslutter transaksjonen for den er kjent med resultatet.

3.5 Replikerte databaser

En konsekvens av vart mal om distribusjonstransparens er at vi tilbyr replikerings-
transparens, dvs. at brukeren ikke trenger a forholde seg til om et objekt er repli-
kert eller ikke. En leseoperasjon pa et replikert objekt tilordnes en vilkarlig kopi,
mens en skriveoperasjon vil oppdatere alle kopier.

3.5.1 Replikeringsalgoritmer

Transparent replikering krever at databasesystemet implementerer en mekanis-
me for & sikre korrekt oppdatering av kopiene. Vi kaller dette en replikeringsalgo-
ritme.

Definisjonen av serialiserbarhet er, som nevnt tidligere, uendret, siden kopiene av
et replikert objekt kan sees som en samling forskjellige objekter med en bestemt
integritetsregel, nemlig at alle disse objektene skal ha samme verdi.3

Siden palitelighet vanligvis er et viktig mal for replikeringen, onsker vi ogsa at
transaksjoner skal kunne utfores selv om én eller flere noder blir utilgjengelige.
Et vanlig krav er da at replikeringsalgoritmen bare trenger 4 oppdatere tilgjenge-
lige noder. Nettverkspartisjoner kan imidlertid skape problemer:

3Bade [BHG87], [OV99] og [WV01] benytter enkopi-serialiserbarhet som korrekthetskrav for
transaksjoner i replikerte databaser, og dette kravet uttrykker at eksekveringen skal veere ekviva-
lent med en seriell utforelse av de samme transaksjonene i en ikke-replikert database. Men jeg kan
ikke se at det finnes noen planer som er enkopi-serialiserbare uten a veere globalt serialiserbare, og
heller ingen planer som er globalt serialiserbare uten & samtidig veere enkopi-serialiserbare.
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Eksempel 3.3
Anta vi har et replikert objekt = som lagres ved tre noder n,, nj, 0g n..

Lat; = wi(z) ogt; = wj(x) veere to transaksjoner. ¢; har n, som utgangsnode,
mens ¢; har n. som utgangsnode.

Vi har en nettverkspartisjon dersom noen av nodene er ute av stand til &
kommunisere med hverandre, men likevel er operative. Vi kan heller ikke
utelukke at slike noder, selv om de ikke kan kommunisere innbyrdes, kan
kommunisere med brukere av databasen.

Hvis vi har en nettverkspartisjon hvor n, og n, kan kommunisere seg i mellom,
men ikke med n, er folgende en mulig plan for utforelsen av ¢; og t;:

g = wi(zq) wi(xp) Cia cip wi(Te) Cje

Databasen er da inkonsistent, siden vi krever at verdien av ¢ ma veere den samme
ved alle noder.

En vanlig lesning pa dette er & forlange quorum, dvs. at operasjoner bare kan ut-
fores dersom de er i den sterste partisjonen. Hvis vi forutsetter at alle noder til
enhver tid kjenner det totale antallet noder som lagrer kopier av et objekt =, samt
hvilke av disse som er tilgjengelige, er dette enkelt. I praksis vil vi sjelden kunne
vite noyaktig hvilke noder som til enhver tid er tilgjengelige, men dette kan lases
ved hjelp av avstemninger, enten i forkant av operasjonen eller for transaksjonen
committes.*

3.5.2 Skaleringsevne

Nettverkspartisjoner er et problem som skyldes behovet for gkt palitelighet. Et
annet formdl med replikering er gjerne okt skalerbarhet, men ulempen er at
tilby effektiv samtidighetskontroll i replikerte databaser er vanskelig.

Hele denne seksjonen er basert pa [GHOS96], som klassifiserer replikeringsalgo-
ritmer ut fra to kriterier:

e Spredning av oppdateringer

ITherdig replikering krever at alle kopier ma veare oppdatert for en skrive-
transaksjon kan committes. Doven replikering tillater at skrivetransaksjoner
committes sa lenge én node er oppdatert.

e Objekteierskap

*Flere quorumstrategier er presentert i [OV99], kapittel 12.
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I replikeringsalgoritmer som benytter primcereierskap tilordnes alle repli-
kerte objekter en primcernode, og en skrivetransaksjon kan bare oppdate-
re den kopien av et replikert objekt som lagres ved primernoden. Vi kaller
denne kopien en primcerkopi, mens alle andre kopier er sekundcerkopier.

Ved gruppeeierskap kan transaksjonene oppdatere kopier av et replikert ob-
jekt ved alle noder.

Hvis vi forutsetter iherdig replikering, vil en global skrivetransaksjon kunne utfo-
res slik:

Eksempel 3.4

Lat; = w;i(z) w;(y) w;(z) veere en transaksjon som utfores i en distribuert
database, hvor z, y og z er replikert ved tre noder n,, n, 0g n..

En mulig plan for utferelsen av ¢; er da:

9 = wi(z4) wi(Ya) wi(za) wizp) wi(ys) wi(2s) wi(ze) wi(ye) wil2e) cia Cip Cic

Den storste utfordringen ved replikering er, som eksempelet viser, at antallet skrive-
operasjoner, og dermed lengden pa transaksjonene, oker dramatisk. Selv om vi
forutsetter at oppdatering av ulike noder parallelliseres, kan ikke en skrivetrans-
aksjon committes for alle kopier er oppdatert. I tillegg vil spredning av oppdate-
ringene over nettverk medfere en viss forsinkelse.

[GHOS96] forutsetter at vi benytter en algoritme basert pa les-committet (se sek-
sjon 2.7.2), hvor alle leseoperasjoner leser fra et snapshot, mens skriveoperasjo-
nene kontrolleres med strikt tofase-lasing.

Dermed kan vi utelukke lese-skrive- og skrive-lese-konflikter, og vi antar i denne
sammenhengen at alle operasjoner er skriveoperasjoner, og alle transaksjoner er
derfor skrivetransaksjoner.

Vi forutsetter at det hvert sekund starter P transaksjoner ved hver node. Siden
malet i denne sammenhengen er skalerbarhet, forutsetter vi at et storre antall no-
der innebaerer hoyere transaksjonsbelastning, og i en database replikert over tre
noder antar vi derfor at det startes 3 * P transaksjoner pr. sekund. Videre antar vi
at databasen alltid er fullreplikert, dvs. at alle objekter er replikert ved alle noder.

Hvis hver transaksjon inneholder K operasjoner, vil vi i en ikke-replikert database
utfore P « K skriveoperasjoner pr. sekund. Dersom vi replikerer databasen over to
noder, skal det utfores 2 x P « K skriveoperasjoner i sekundet. Men siden dataene
er replikert, ma alle skriveoperasjoner utfores ved begge noder. Hver node mé
derfor utfore 2 x P « K operasjoner pr. sekund, og totalt blir belastningen 4 x P x K
operasjoner i sekundet.

Generelt har vi at ved en gkning i antallet noder med en faktor pa N vil antallet
skriveoperasjoner pke med N2, og replikerte databaser skalerer ikke linert.
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3.5.3 Vranglaser

Hvis vi setter sannsynligheten for at en transaksjon mé vente pa en annen lik D,
hvor D < 1, vil sannsynligheten for at to transaksjoner venter pa hverandre veere
proporsjonal med D2,

Siden databasesystemer vanligvis lagrer et stort antall objekter, vil sannsynlighe-
ten for at to samtidige transaksjoner ma vente pa hverandre veere relativt lav, dvs.
at D < 1, og slike vrangldser vil ikke representere noen alvorlig belastning. Sann-
synligheten for at vi far vrangldser som involverer flere enn to transaksjoner er
enda lavere, siden sannsynligheten for en vranglds som involverer i transaksjoner
er proporsjonal med D’.

Dette endrer seg imidlertid dersom databasen er replikert. Stigningen i antal-
let skriveoperasjoner, sammen med lengre transaksjoner, gir en kraftig okning i
sannsynligheten for at skrivetransaksjoner md vente pa hverandre.

Iherdig replikering

[GHOS96] forseoker & estimere forsinkelsen ved meldingsutveksling ved & anta at
lengden pé transaksjonene i en iherdig replikert database gker proporsjonalt med
antall noder. At transaksjonene ved N ganger sa mange noder blir N ganger s&
lange, gjor at sannsynligheten for at en gitt transaksjon blir involvert i en vrang-
14s stiger proporsjonalt med N?2. Siden antallet transaksjoner ogsa oker med N,
vil den totale frekvensen av vranglaser, dvs. hvor hyppig en eller annen vranglés
oppstér i databasen, stige med N? x N = N3,

Dette er en betydelig okning. Siden det i tillegg kan veere kostbart 4 oppdage vrang-
laser i distribuerte systemer, begrenser dette skaleringsevnen til replikerte data-
baser, og [GHOS96] gar langt i antyde at databaser som forsgker & kombinere se-
rialiserbarhet og iherdig replikering ikke skalerer: «simple replication (transactio-
nal update-anywhere-anytime-anyway) cannot be made to work with global seria-
lizabilily».

Merk at dette problemet er uavhengig av om objektene bare oppdateres ved en
primearnode, siden gkningen i antall samtidige skriveoperasjoner vil veere det sam-
me.

Doven replikering

Hvis vi i stedet benytter doven replikering, vil vi i stedet for én lang transaksjon
dele oppdateringene opp i flere, kortere oppdateringstransaksjoner, én ved hver
node. Det totale antallet operasjoner som ma utfores er det samme, men transak-
sjonene kan nd committes uten at alle kopiene er oppdatert. Dette reduserer leng-
den pa transaksjonene, og vi far folgelig feerre transaksjoner som utfores samtidig.
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Doven replikering og gruppeeierskap er i utgangspunktet uforenlig med globalt
serialiserbar eksekvering, og [GHOS96] forutsetter at konflikter i sa fall handteres
i etterkant, f.eks. med kompenserende transaksjoner.

Vi kan oppna serialiserbarhet sammen med doven replikering ved & begrense
oppdatering til primerkopier og samtidig kreve at alle leseoperasjoner setter en
leselds ved objektets primernode. Vi forutsetter strikt tofase-lasing ved primaerno-
den, og kan derfor benytte Thomas’ Write RulelWV01, BHG87] for & synkronisere
skrive-skrive-konflikter pa sekundeerkopier[GHOS96]:

Alle transaksjoner som skriver samme objekt tidsstemples i serialiseringsrekke-
folge, og et objekt lagrer til enhver tid tidsstempelet til den transaksjonen som sist
skrev objektet. Thomas’ Write Rule sier da at dersom en transaksjon ¢; ber om & &
oppdatere et objekt z, men ¢;’s tidsstempel er lavere enn tidsstempelet til z, kan
skriveoperasjonen ignoreres, mens ¢; fortsetter eksekveringen. Dersom ¢;’s tids-
stempel derimot er hoyere enn z’, utfores operasjonen, og ¢; fortsetter som vanlig.

Kravet om tidsstempling i serialiseringsrekkefolge gjor at vi tidsstempler transak-
sjonene idet de committes ved primernoden,® og sekundarkopiene kan derfor
ikke oppdateres for transaksjonen er committet der. Til gjengjeld kan vi se bort
fra skrive-skrive-konflikter pd sekunderkopier, og vi ser derfor bare pa frekven-
sen av vrangldser ved primarnoder:

Siden transaksjonene ikke trenger a vente pa oppdatering av sekundeerkopier, er
disse like lange som transaksjoner i ikke-replikerte databaser. Vi kan ogsa se bort
fra transaksjoner som oppdaterer sekundaerkopier, siden disse aldri ma vente (vi
ser som nevnt bort fra leseoperasjoner, siden disse antas & lese fra et snapshot).

Vi antar fremdeles at en gkning av antallet noder med en faktor N gir N fle-
re transaksjoner, og alle disse transaksjonene vil da utferes ved objektenes pri-
mearnoder. Siden lengden ikke oker, vil vranglasfrekvensen imidlertid bare oke
proporsjonalt med N?, noe som gir bedre skaleringsmuligheter enn for iherdig
replikering. Kostnadene ved algoritmen er imidlertid betydelige, seerlig siden alle
leseoperasjoner ma be om leselas ved utgangsnoden.

Konklusjonen til [GHOS96]

Ingen av algoritmene [GHOS96] presenterer kombinerer global serialiserbarhet
og god skaleringsevne, og forfatterne konkluderer med at man i praksis ma velge
mellom skalerbarhet og serialiserbarhet. Skaleringsevnen kan imidlertid bedres
ved a utnytte semantisk kjennskap til applikasjonens integritetsregler. Et eksem-
pel pa en slik database er systemet for handtering av domenenavn pa Internett,
DNS (Domain Name System):

%Ved & benytte strikt tofase-1asing sikrer vi at alle par av transaksjoner som skriver et felles objekt
committes i serialiseringsrekkefolge.
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Eksempel 3.5

DNS er en dovent replikert database med primeereierskap, og alle objekter
merkes med et varighets-tidsstempel. Dersom en node n. trenger et objekt z, og
n. ikke er 2’ primaernode, hentes verdien av x fra primarnoden hvis og bare hvis
et av folgende er oppfylt:

e 1. har ikke lest z tidligere

e 1. harlest z, men varighets-tidsstempelet viser at denne verdien na er
foreldet.

3.5.4 Andre replikeringsstrategier

Det finne flere andre metoder for 4 oppnad global serialiserbarhet i replikerte data-
baser. I [AAS97] og [KAOO] garanteres global serialiserbarhet ved hjelp av varianter
av tidsstempelordning. Algoritmene i [CRR96] og [BKRT99] garanterer global se-
rialiserbarhet sammen med doven oppdatering og primeereierskap, men unngar
laser ved 4 kreve at dataene replikeres i henhold til en rettet, asyklisk graf. I den-
ne grafen gédr det en kant fra en node n, til en node n;, hvis og bare hvis n; lagrer
en kopi av et objekt som har n, som primarnode. Objekter kan bare oppdateres
ved primernoden, og en transaksjon kan bare lese objekter som er tilgjengelige
lokalt.

Mest interessant for oss er imidlertid algoritmer basert pa en replikerings-
graf[BK97]. I det neste kapittelet defineres slike grafer, og vi presenterer tre algo-
ritmer som garanterer global serialiserbarhet ved hjelp av en replikeringsgraf.



Kapittel 4

Replikeringsgrafer

[BK97] introduserer replikeringsgrafer som en metode for & bedre ytelsen pa trans-
aksjoner utfort i replikerte databaser.

Ideen er at dem globale serialiseringsgrafen for en mengde transaksjoner kan re-
presenteres ved hjelp av en replikeringsgraf, og at alle ikke-serialiserbare globa-
le eksekveringsplaner vil resultere i en sykel i denne grafen. Vi forutsetter at alle
de lokale databasesystemene garanterer lokal serialiserbarhet. Replikeringsgra-
fen vil vanligvis veere flere storrelsesordener mindre enn serialiseringsgrafen, og
det virker derfor praktisk gjennomferbart & basere en replikeringsalgoritme pa
en slik graf. Bdde [BK97] og [ABKW98] presenterer algoritmer som tilbyr global
serialiserbarhet sammen med doven replikering, og [ABKW98] presenterer test-
resultater som indikerer at en slik algoritme basert pd en replikeringsgraf tilbyr
konkurransedyktig ytelse.

4.1 Definisjon av replikeringsgrafer

En replikeringsgraf for en global plan g er en urettet, bipartitt graf, dvs. en graf
hvor nodene kan deles i to distinkte mengder 7" og V. Alle globale transaksjoner
tilordnes en egen node i 7', mens V representerer g’s virtuelle noder:

En virtuell node vn;,, for en transaksjon ¢;, inneholder alle objektene ¢; har akses-
sert ved en fysisk node n,, og det gar en kant mellom vn;, og ¢; i replikeringsgrafen.
La transaksjonene t; og t; utfere hver sin operasjon ved n,. Dersom dette medfeo-
rer en kant mellom ¢; og ¢; i konfliktgrafen for g, skal ¢; og t; dele virtuell node ved
ne. Notasjonen vn;, = vnj, brukes for 4 illustrere at to transaksjoner t; og t; ma
veere tilknyttet samme virtuelle node ved fysisk node n,. Dette betyr at vn;, ofte
vil inneholde objekter som ikke er aksessert av ;.

53
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Aksessere defineres her slik:

Anta vi har en database replikert over en mengde noder N. En transaksjon ¢; ak-
sesserer et objekt z ved en node n, dersom:

e t; leser z ved n,, eller

e n, replikerer z, og t; skriver en kopi av z ved én avnodene i N.!

Med andre ord ma ¢;, idet den skriver et objekt z, tilordnes en virtuell node ved
alle noder i N som replikerer x. Det kan selvsagt skje at ¢; allerede er tilknyttet en
virtuell node ved én eller flere av disse nodene, og i sa fall legges bare z inn i de
allerede eksisterende virtuelle nodene.

Replikeringsgrafen for en gitt plan er ikke unik. En replikeringsgraf hvor hver fy-
sisk node inneholder én virtuell node, som da bestar av alle objektene, vil veere
korrekt, men ikke seerlig effektiv. Generelt, dvs. nér vi snakker om replikerings-
grafer utenfor konteksten av en gitt algoritme, har vi derfor flere mulige replike-
ringsgrafer for en gitt plan. Dersom vi i forutsetter en algoritme som sikrer at de
virtuelle nodene er sa sma som mulig, er replikeringsgrafen for én bestemt plan
likevel entydig.

4.2 Replikeringsgrafer og global serialiserbarhet

En global plan g vil veere globalt serialiserbar dersom replikeringsgrafen for g er
asyklisk under hele utforelsen av g. [BK97] begrunner denne pastanden slik:

Anta at vi har en global plan ¢ definert for en mengde transaksjoner 7', hvor T’
inneholder bade globale og lokale transaksjoner.

Dersom g ikke er globalt serialiserbar, mé den globale konfliktgrafen SG, innehol-
de en sykel. La s veere en slik sykel. Vi forutsetter som nevnt at alle lokale noder
garanterer lokal serialiserbarhet for projeksjonen av g pa seg selv, og s ma derfor
involvere to eller flere globale transaksjoner (ellers ville sykelen vere lokal ved en
fysisk node).

Lat; ogt; veere globale transaksjoner slik ati < j, ogantaviharenveit; — t; ;1 —
.. > tj_1 = tjis, hvort; q,...,t;_; erlokale transaksjoner.

Siden det ikke gar kanter i konfliktgrafen mellom lokale transaksjoner pa tvers
av fysiske noder, md t; 1, ..., t;_; utfores ved samme fysiske node n,. Siden ¢;; er
lokal ved n,, ma det ga en kantfra ¢, til £;,, i den lokale projeksjonen av SG, pd n,.
Tilsvarende mé det gé en kant fra t;_; til ¢; i den lokale projeksjonen av SG, pd n,.
Dermed vet vi (ut fra definisjonen av replikeringsgrafer) at vn;, = vn(i;1), = ... =

'Det er nodvendig 4 regne en lokal skriveoperasjon som en global aksess for & kunne tilby doven
replikering.
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Un(j—1)e = vnje. Vikaller denne felles virtuelle noden wvn,, og det finnes en kant
i replikeringsgrafen mellom vn, og t;, og mellom vn, og t;. Vi ser altsd at dersom
det finnes en vei fra en global transaksjon ¢; til en annen global transaksjon ¢; i
SGy, finnes det en vei fra ¢; til ¢; i replikeringsgrafen. Videre vet vi at dersom ¢;
og t; er involvert i en sykel i SG 4, ma det ogsé finnes en vei fra ¢; til ¢;, og denne
ma involvere minst en annen fysisk node (siden de lokale nodene garanterer at
projeksjonen av SG, pa seg selv er asyklisk). Dermed mé det ogsé finnes en annen
vei mellom node ¢; og t; i replikeringsgrafen.

Vi kan da konkludere med at dersom det for en global plan ¢ finnes en asyklisk
replikeringsgraf, er g globalt serialiserbar.

Eksempel 4.1

Lat;, t; ogt, vaere tre transaksjoner:

ti =ri(z) ri(y) wi(z)

tj = r;(y) w;(y)

te = ri(@) ri(y)

Transaksjonene t;, t; og t; utfores i en database replikert over to noder, n, og ny,
hvor n, er primarnode for bdde « og y. En mulig plan for ¢;, ¢; og t;, er:

9 = 71i(za) Ti(Ya) wi(Ta) Cia Te(T6) wilTp) Cib 7j(Ya) Wi (Ya) Cja wi(Ys) cjo Tk (Yb) Crb

At g ikke er globalt serialiserbar ser vi av konfliktgrafene:

My (na) = ri(x) ri(y) wi(z) i r5(y) wily) ¢

Iy (np) = ri(w) wi(w) ¢; wi(y) ¢ re(y) cx

Siden transaksjonene serialiseres i ulik rekkefolge ved de to nodene, inneholder
den globale konfliktgrafen en sykel, og g er ikke globalt serialiserbar.

I

Figur 4.1 illustrerer hvordan replikeringsgrafen for g, RG, vil se ut etter at ¢, har
utfort ry(y;). Viser att; og t; deler virtuell node bade ved n, og n;, og
replikeringsgrafen for g er derfor syklisk.

Det er seerlig to ting som er verdt 4 legge merke til:

e Lokale transaksjoner pavirker replikeringsgrafen selv om de ikke har egne
noder. Transaksjonene ¢; og t; ville ikke trenge & dele virtuell node ved n,
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t to

Ung — {.’L‘, y} vny = {1‘7 y}
Figur 4.1: Replikeringsgraf for g

hvis ikke begge hadde vert i konflikt med ¢; ved n;, og i sa fall ville heller
ikke RG, veert syklisk. De to konfliktene 7 (), w;(zy) 0g w;i(ys), rk (yp)
medforer imidlertid at UNjp = VNjp = UNkp.

e Eksempelet kan lett modifiseres til 4 vise at ikke alle serialiserbare planer
gir en asyklisk replikeringsgraf. Dersom operasjonene r(x;) 0g w;(xp)
utfores i motsatt rekkefolge, dvs. at w;(x;) utfores for r(z;), blir
serialiseringsgrafene slik:

w;(w) ¢ i (y) wiy) ¢

=
S
—~
S
]
~
I
<
=
8
~—
<
—~
<
~—

Siden vi ikke lenger har noen vei fra ¢; til ¢; ved n,, er planen globalt
serialiserbar. I og med at t;, ¢; og t; likevel ma dele virtuell node ved ny,
forblir likevel replikeringsgrafen syklisk.
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4.3 Algoritmer basert pa en replikeringsgraf

[BK97] beskriver en algoritme som tilbyr globalt konfliktserialiserbar eksekvering
ved hjelp av en replikeringsgraf. I [ABKW98] presenterer forfatterne en forbed-
ret utgave av algoritmen, sammen med en simuleringsstudie som sammenligner
denne med en lasbasert replikeringsalgoritme.

[ABKW98] gir en svert kort presentasjon av selve algoritmen, men denne drof-
tes grundigere i [BK99]. Mens [BK97] viser at en replikeringsgraf kan brukes til &
garantere global serialiserbarhet, er det bare [BK99] som faktisk beviser algorit-
mens korrekthet, og dette beviset er knyttet sterkt til varianten av algoritmen som
presenteres i [ABKW98]. Jeg har derfor laget et nytt bevis som beviser korrekthe-
ten til algoritmen i [BK97], dette brukes ogsa som basis for a vise korrektheten til
algoritmen som omtales i [ABKW98] og [BK99].

Her presenterer vi forst [BK97]. Deretter beskrives endringene som gjores

i [ABKW98] sammen med en kort presentasjon av ytelsesmalingene. Til slutt skis-
serer vi en framgangsmate for a la rene lesetransaksjoner lese fra et globalt snap-
shot, mens alle skrivetransaksjoner koordineres ved hjelp av en replikeringsgraf.

4.4 Replikeringsalgoritme i [BK97]

[BK97] forutsetter at transaksjonene utfores i en database hvor det finnes helt eller
delvis replikerte objekter.

Transaksjonene er begrenset til & lese objekter som finnes ved utgangsnoden. I
tillegg er alle objekter tilordnet en primarnode, og algoritmen krever at en trans-
aksjon bare kan oppdatere objekter som har transaksjonens utgangsnode som
primernode. Dette er alvorlige begrensninger, men de er introdusert for at algo-
ritmen skal oppna best mulig ytelse og robusthet mot vrangléser. Siden de ikke er
nodvendige for & oppna korrekt eksekvering, ville det veere interessant & se hvor
stor betydning det ville ha om de sloyfes, og vi kommer tilbake til dette i seksjon
4.6.

En transaksjon ¢; er til enhver tid i én av felgende tilstander:

o AKTIV

Dersom ¢; er aktiv ved sin utgangsnode.

e COMMITTET

Dersom ¢; er committet ved sin utgangsnode, men fremdeles ikke oppfyller
kravene til FULLF@RT-tilstanden (definert pa neste side).

e AVBRUIT

Dersom ¢; er avbrutt ved sin utgangsnode.
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Figur 4.2: Lovlige tilstandsendringer for transaksjoner i replikeringsgrafalgorit-

men

e FULLFORT

Dersom ¢; er committet ved alle noder hvor den utfores, og det ikke finnes
noen node n, hvor projeksjonen av den globale konfliktgrafen pa n, inne-
holder en kant fra en transaksjon ¢; (som enné ikke er FULLFORT) til ¢;.

De tillatte tilstandsendringene er illustrert i figur 4.2.

Algoritmen vedlikeholder en replikeringsgraf. Denne kan lagres distribuert eller
sentraliseres ved én node, hvilken variant man velger er et implementasjonsspors-

mal.

[BK97] definerer folgende tre krav som ma innfris for & vedlikeholde en sunn re-
plikeringsgraf:

o Lokalitetskravet

En transaksjon tilordnes neyaktig én virtuell node ved hver fysisk node hvor
den utferer operasjoner. Lokale transaksjoner utfores ved ngyaktig én fysisk
node, og vil folgelig bare tilordnes én virtuell node.

Unionskravet

Til enhver tid ma en virtuell node vn;, inneholde mengden av dataobjekter
t; har aksessert ved fysisk node n, s langt. Dersom to transaksjoner ¢; og t;
aksesserer et felles objekt = ved node n, slik at ¢; og t; kommer i konflikt, ma
de to virtuelle nodene vn;, 0og vnj, veere identiske (og mé dermed inneholde
alle data aksessertbade av t; og ¢;)

En transaksjon aksesserer et objekt = ved node n,, dersom den leser n,’s lo-
kale kopi av z eller skriver til en kopi av z, uavhengig av node.
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e Splittkravet

Splittkravet inneberer at idet en fysisk node n, registrerer at en transaksjon
t; har nadd tilstanden FULLF@RT eller AVBRUTT, utferes folgende opera-
sjon (heretter kalt splittoperasjonen):

Alle dataobjekter ¢; er alene om & ha aksessert i vn;,, blant transaksjonene
som deler denne virtuelle noden, skal fjernes fra vn;,. Transaksjon ¢; tren-
ger nd ikke lenger tas hensyn til av replikeringsalgoritmen. Dersom det ikke
finnes noen annen transaksjon som deler virtuell node med ¢; ved n,, betyr
dette at vn;, fjernes. Hvis en eller flere slike transaksjoner derimot finnes,
beregnes de virtuelle nodene ved n, pa nytt for alle transaksjoner ¢;, hvor
UNiq = UNkg, 1 OVerensstemmelse med lokalitets- og unionskravene.

Lokalitets- og unionskravene er tilstrekkelige til & garantere serialiserbarhet, men
uten noen mekanisme for & fjerne transaksjoner fra grafen vil en algoritme aldri
veere praktisk anvendbar.

Splittkravet er basert pa kriteriet for fjerning av transaksjoner ved konfliktgraf-
testing, definert i seksjon 2.5.4: hvis en transaksjon ¢; ikke skal utfere flere opera-
sjoner, og det i konfliktgrafen ikke finnes noen vei fra en transaksjon ¢;, som enné
er aktiv, til ¢;, vil det aldri oppsta en sykel som involverer ¢;.

4.4.1 Utforelse av transaksjoner

1. For hver lese- eller skriveoperasjon en transaksjon ¢; utferer ved sin utgangs-
node:

e Oppdater replikeringsgrafen tentativt i henhold til lokalitets- og unions-
regelen. Test om grafen forblir asyklisk.

e Huvis grafen forblir asyklisk, utfores operasjonen, og endringene i repli-
keringsgrafen gjores permanente.

¢ Hvis grafen blir syklisk og ¢; er en lokal transaksjon, avbrytes ¢;.

e Hyvis grafen blir syklisk og #; er en global transaksjon? skal #; avbrytes

dersom sykelen inneholder en transaksjon som er COMMITTET. Hvis
ikke, settes transaksjonen til & vente.

2. For hver skriveoperasjon ¢; ber om 4 utfere ved en annen node enn utgangs-
noden, utferes operasjonen.

3. Dersom t; ber om 4 committes, committes transaksjonen. Hvis ¢; nd er FULL-
FORT, utfor splittoperasjonen, og undersgok om det finnes ventende transak-
sjoner som na kan aktiveres.

“Forutsetningen om at transaksjoner er begrenset til 4 lese objekter ved utgangsnoden, og til
skrive objekter som har transaksjonens utgangsnode som primarnode, gjor at en global transak-
sjon i denne sammenhengen alltid er en transaksjon som oppdaterer replikerte objekter.
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Dersom ¢; ber om & avbrytes ved utgangsnoden, avbrytes transaksjonen.
Splittoperasjonen utfores, og algoritmen undersgker om det finnes venten-
de transaksjoner som na kan aktiveres.

Dersom ¢; ber om & avbrytes ved en annen node enn utgangsnoden, avbry-
tes transaksjonen ved denne noden. Den ma imidlertid senere restartes.

4.4.2 Bevisskisse for global serialiserbarhet

Dersom vi forutsetter at splittoperasjonen ikke er utfort, vil vi, som vist i seksjon
4.2, alltid ha en sykel i replikeringsgrafen for en global plan g dersom den globale
konfliktgrafen for g er syklisk.

For 4 vise at algoritmen er korrekt, ma vi i tillegg vise folgende:

I

II

I enhver sykel i den globale konfliktgrafen ma det finnes en transaksjon som
er AKTIV, og vi ma kunne bryte sykelen ved & fjerne denne transaksjonen.

FULLFORT-kravet mé garantere at splittoperasjonen bare fjerner transak-
sjoner som aldri kan inngd i en sykel i den globale konfliktgrafen.

Bevis for I

Vi skal vise at idet en sykel s oppstar i den globale konfliktgrafen for en plan
g, ma s alltid inneholde minst én AKTIV transaksjon.

La ¢; og t; veere to committede transaksjoner i en global plan g, og anta at
det oppstar en kant ¢; — ¢; i projeksjonen av g pa en node n.. Committe-
de transaksjoner kan bare opprette nye kanter i den globale konfliktgrafen
idet de oppdaterer sekundeerkopier, og denne kanten mé derfor skyldes at ¢;
oppdaterer en sekunderkopi ved n.. Vi antar videre at denne kanten med-
forer en sykel s i konfliktgrafen for g, og at s bare inneholder committede
transaksjoner.

Opprettelsen av en slik kant krever at vi har et par av operasjoner o;(x), 0 ()
som utfores ved henholdsvis #;’s og ¢;’s utgangsnode, og hvor o;(z) medferer
opprettelsen av en virtuell node vn;.,z € wvn;, mens o;(z) gir en virtuell
node vnj., r € vnj.

Uten tap av generalitet antar vi at o;(z) <4 oj(x). Men da vil utferelsen av
o0j(z) kreve sammenslaing av vn;. og vn;.. Dermed ser vi at kanten t; — ¢; i
konfliktgrafen for ¢ allerede er representert i replikeringsgrafen for ¢; com-
mittes ved utgangsnoden. Merk symmetrien, dersom o;(z) <, 0;(x), vil det-
te medfgre en sammenslaing av de virtuelle nodene for ¢; og ¢; ved n. mens
t; fremdeles er AKTIV.
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Dette kan generaliseres til at en committet transaksjon aldri utferer opera-
sjoner som endrer replikeringsgrafen. Dermed ma det, i en sykel i replike-
ringsgrafen som bare inneholder committede transaksjoner, finnes en trans-
aksjon som deltok i s mens den enna var AKTIV, noe algoritmen ikke tillater.

e Bevis for II

For at en transaksjon ¢; skal nd FULLFORT-tilstanden, m4 to ting vaere opp-
fylt: den mé veere committet ved alle noder, og det ma ikke finnes noen ikke-
FULLFQRT transaksjon t; hvor det gar en vei fra ¢; til ¢; i den globale kon-
fliktgrafen.

Dette beviset er basert pd at det bare kan oppsta en kant fra en transaksjon
t; til en transaksjon ¢; dersom ¢; ikke er FULLF@RT. Dette folger av at en slik
kant krever at t; utforer en operasjon som er i konflikt med en operasjon ¢;
allerede har utfort.

La s veere en sykel i den globale konfliktgrafen for en global plan ¢, og la ¢;
veere en FULLFORT transaksjon som inngar i s.

Vi har vist at en sykel i den globale konfliktgrafen alltid ma involvere en AK-
TIV transaksjon, og det md derfor ogsa finnes en AKTIV transaksjon ¢; i s,
og en vei v fra ¢; til ¢;. Et eller annet sted i v mé det da finnes en kant fra en
transaksjon t;, som ikke er FULLFORT, til en transaksjon ¢; som er FULL-
FORT. Men siden en FULLF@RT transaksjon er committet ved alle noder,
og dermed ikke utferer operasjoner, ma denne kanten ha eksistert for ¢; ble
FULLFQRT, og dette strider mot kravet til FULLFORT-tilstanden.

4.4.3 Vranglaser

Siden globale transaksjoner kan bli satt til & vente, er algoritmen ogsd sarbar for
vrangldser. [BK97] presenterer et teorem som hevder at denne algoritmen elimi-
nerer distribuerte vrangldser som bare involverer to globale transaksjoner. Siden
vrangldser som bare involverer én global transaksjon alltid er lokale ved én node,
ma en distribuert vranglds derfor involvere minst tre globale transaksjoner. Dette
vil redusere sannsynligheten for vranglaser betraktelig.

Folgende eksempel viser at dette teoremet ikke kan veere riktig:

Eksempel 4.2

Anta vi har to transaksjoner ¢; og ¢;:

ti = ri(z) wi(y) ri(2)
tj =rj(y) w;(z) w;(z)
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Lat; ogt; utferes i en replikert database med to noder, n, og n;, ogla n, veere
primernode for y, mens n;, er primarnode for z og z. Alle objektene lagres ved
begge nodene. Da er g starten pd en mulig plan for utfgrelsen av ¢; og ¢;:

9 =ri(za) 75(y) wi(Ya) wj(2p)

Replikeringsgrafen for g ser slik ut:

t; t;

vn, = {z,y} vng = vng, = {y, 2}

vnje = {2}

Dersom ¢; utforer r;(z) ved n, vil ¢; og t; matte dele virtuell node ved n,, siden ¢;
allerede har skrevet z ved n;. Dette vil gjore replikeringsgrafen syklisk, og ¢; ma
derfor vente pd ¢;. Siden ¢; har lest = ved n,, vil imidlertid vn;, og vn;, 0gséd matte
slds sammen dersom t; utferer w;(z) ved n,,.

Folgelig md t¢; vente pa ¢;, og vi har en global vranglas.

[BK97] skisserer et bevis for teoremet. [BK99] gir mer detaljert presentasjon av
dette beviset, og her gjengis de sentrale momentene. Jeg mener ogsa a ha identi-
fisert feilen som gir rom for moteksempelet:

La ¢; og t; veere to globale transaksjoner i vranglds. I replikeringsalgoritmen opp-
stdr en vranglas dersom béde ¢; og ¢;’s neste operasjon vil medfere en sykel i repli-
keringsgrafen, og for at vrangldsen skal veere distribuert, ma ¢; og ¢; ha forskjellig
utgangsnode, kalt henholdsvis n, og n;.

Anta at ¢; og t; til sammen bare er involvert ved to virtuelle noder. Uten tap av
generalitet lar vi ¢; og t; veere tilknyttet samme virtuelle node vn;, ved n;, og t; eri
tillegg tilknyttet vn, ved n,. t; vil matte vente pda ¢; dersom ¢;’s neste operasjon er
en skriveoperasjon pd et replikert objekt som ¢; allerede har lest ved vn,, noe som
vil medfere en kant fra ¢; til vn,, og dermed en sykel i replikeringsgrafen.

t;’s operasjoner kan selvsagt ikke medfore at det opprettes noen virtuell node for
t; ved ny, og t; fortsetter derfor eksekveringen uten 4 noensinne matte vente pd ¢;.

Folgelig méa en vranglds mellom ¢; og ¢; involvere mer enn to virtuelle noder. [BK99]
innferer derfor en tredje virtuell node, vn,, ved en node n,,.
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[BK99] ser ut til & anta implisitt atn,, mé veere forskjellig fra n, og n;. Dette gjor det
mulig 4 vise at man, ved hjelp av begrensningene i hvilke kopier en transaksjon
leser og skriver, sikrer at ¢; og t; aldri kan komme i en distribuert vranglas. Repli-
keringsalgoritmen gir imidlertid ikke noe grunnlag for & forutsette at n,, ikke kan
veere lik n, eller n,. Moteksempelet vart viser at dersom n, = n, 0g vn, = vnj,,
far vi en vranglds dersom ¢;’s neste operasjon ved n, er en leseoperasjon pa et
replikert objekt som allerede inngdr i vn .

4.4.4 Algoritmens ytelse

Selv om [BK97] er sveert optimistiske i forhold til denne algoritmens ytelse, er det
ikke publisert malinger som bekrefter dette.

Algoritmen er konservativ i den forstand at den vil avvise mange eksekveringspla-
ner som egentlig er serialiserbare:

Eksempel 4.3

Lat; = wi(z) ogt; = wj(x) veere to transaksjoner som utfores i en replikert
database, og la = vere replikert ved to noder, n, og n,. Hvis n, er primarnode for
z, er folgende en mulig eksekveringsplan for ¢; og ¢;:

9 = w;i(z4) Cia wj(%) Cja w;(xp) cip wj(fﬂb) Cjb

Replikeringsgrafen for g ser slik ut:

t; t;

Ung = {1‘} uny = {.’L‘}

Siden replikeringsgrafen er syklisk, vil ikke denne algoritmen tillate g. Siden algo-
ritmen konservativt mé anta at t; og ¢; serialiseres i en annen rekkefolge ved ny,
maé w;(x,) vente til ; er FULLFORT.

I [ABKW98] presenteres derfor en variant av replikeringsgrafalgoritmen som tilla-
ter slike eksekveringsplaner:
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4.5 Replikeringsalgoritme i [ABKW98]

Denne algoritmen benytter Thomas’ Write Rule, introdusert i seksjon 3.5.3, for &
synkronisere skrive-skrive-konflikter:

Alle transaksjoner tildeles et unikt tidsstempel, og et objekt lagrer til enhver tid
tidsstempelet til den transaksjonen som sist skrev objektet. Thomas” Write Rule
sier da at dersom en transaksjon ¢; ber om a fa oppdatere et objekt x, men ¢;’s tids-
stempel er lavere enn tidsstempelet til z, kan skriveoperasjonen ignoreres, mens
t; fortsetter eksekveringen. Dersom ;s tidsstempel derimot er hoyere enn z’, ut-
fores operasjonen, og ¢; fortsetter som vanlig.

Forutsetningene ellers er uendret, dvs. at transaksjonene fremdeles er begrenset
til & lese lokalt, og en skrivetransaksjon kan bare skrive objekter som har transak-
sjonens utgangsnode som primarnode. Siden alle transaksjoner som oppdaterer
et felles objekt derfor ma ha felles utgangsnode, sikrer Thomas’ Write Rule at vi
har definert en serialiseringsrekkefolge for skrive-skrive-konflikter idet transak-
sjonene tidsstemples. Eksekveringsplaner som i eksempel 4.3 kan dermed tillates
gjennom et nytt unionskrav:

e Unionskravet i [ABKW98]

Til enhver tid ma en virtuell node vn;, inneholde mengden av dataobjekter
t; sa langt har aksessert ved fysisk node n,. Dersom to transaksjoner ¢; og
t; aksesserer et felles objekt  ved node n, slik at ¢; og t; kommer i konflikt,
ma de to virtuelle nodene vn;, og vnj, veere identiske (og ma dermed inne-
holde alle data aksessert bade av ¢; og ¢;), dersom ett av folgende kriterier er

oppfylt:

- z er en primarkopi, og t; og t;, er i konflikt pa z.3

- z er en sekundarkopi og t; og t; er i en lese-skrive- eller skrive-lese-
konflikt pa z.

En transaksjon aksesserer et objekt = ved node n,, dersom den leser n,’s lo-
kale kopi av z eller skriver til en kopi av z, uavhengig av node.

Legg merke til at alle par av transaksjoner i skrive-skrive-konflikt pa et objekt =
ma dele virtuell node ved z’ primarnode.

3[ABKW98] krever at de virtuelle nodene for to transaksjoner ¢; og t; skal sl&s sammen ved en
node n. dersom de er i direkte eller indirekte konflikt pa en primaerkopi ved n.. To transaksjoner er
i en indirekte konflikt hvis det finnes en vei mellom dem i konfliktgrafen, og denne veien innehol-
der minst én annen transaksjon. Dersom denne veien ikke inneholder kanter som skyldes skrive-
skrive-konflikter pa sekunderkopier, er dette kravet opplagt overfladig, siden alle par av sidestilte
transaksjoner ma dele virtuell node ved n., slik at alle transaksjoner i denne veien vil tilhore sam-
me virtuelle node ved n.. Dersom veien inneholder kanter som skyldes skrive-skrive-konflikter pa
sekunderkopier, viser vi i seksjon 4.5.1 at en slik sammenslding er unedvendig.
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Et krav er, som nevnt tidligere, at tidsstemplene ma tildeles i transaksjonenes se-
rialiseringsrekkefolge. I [ABKW98, BK99] tildeles transaksjonene et tidsstempel
idet de utferer sin forste operasjon ved utgangsnoden. For at dette tidsstempe-
let skal tildeles i serialiseringsrekkefplge ma man i sa fall kreve at enhver lokal
node som er primarnode for replikerte objekter, benytter en eller annen form for
tidsstempelordning. Dette forutsettes hverken i [ABKW98] eller [BK99].

I var presentasjon av algoritmen krever vi bare at dersom to transaksjoner ¢; og ¢;
oppdaterer et replikert objekt z, og det finnes en vei fra ¢; til ¢; i den lokale konflikt-
grafen ved deres felles utgangsnode, er ts(t;) < ts(t;). Merk at de to transaksjone-
ne ma ha samme utgangsnode, siden de oppdaterer et felles objekt, og derfor vil
alle transaksjoner som skriver samme objekt tidsstemples i serialiseringsrekkefol-
ge.

Algoritmen i [ABKW98] presenteres i to utgaver: en pessimistisk variant, hvor re-
plikeringsgrafen oppdateres og sjekkes for sykler ved hver operasjon en transak-
sjon utforer ved utgangsnoden, og en optimistisk variant, hvor replikeringsgrafen
bare oppdateres og sjekkes idet transaksjonen skal committes ved utgangsnoden.
Den pessimistiske varianten utferer operasjonene pa samme mate som i [BK97]
(se seksjon 4.4.1), med en ekstra forutsetning om at alle skrive-skrive-konflikter
skal hdndteres ved hjelp av Thomas’ Write Rule.

I den optimistiske utgaven utfores operasjonene i en transaksjon ¢; slik:

1. Vi forutsetter som nevnt at alle skrivetransaksjoner berer et globalt unikt
tidsstempel, og at alle par av transaksjoner som oppdaterer et felles, repli-
kert objekt x tidsstemples i serialiseringsrekkefolge.

2. Dersom t; ber om a fa utfort en lese- eller skriveoperasjon ved sin utgangs-
node, utferes operasjonen.* Algoritmen krever at lese- og skrivemengden
ved utgangsnoden lagres for & kunne oppdatere replikeringsgrafen senere
(se pkt. 4).

3. Dersom ¢; ber om & f& utfort en skriveoperasjon ved en annen node enn
utgangsnoden, anvendes Thomas’ Write Rule.

4. Dersom ¢; ber om & committes ved utgangsnoden, oppdateres replikerings-
grafen tentativt ved hjelp av ¢;’s lese- og skrivemengde. Dersom den resul-
terende replikeringsgrafen er asyklisk, gjores endringene permanente, og
transaksjonen committes. Hvis ikke, kanselleres de tentative endringene, og
t; ma avbrytes.

5. Dersom ¢; ber om 4 committes ved en annen node enn utgangsnoden, tilla-
tes dette. Hvis ¢; na er i FULLF@RT-tilstanden, fjernes ¢;’s node fra replike-
ringsgrafen (dersom den finnes der), og splittoperasjonen utfores.

4[ABKW98] og [BK99] forutsetter at man ogsa bruker Thomas’ Write Rule for & handtere skrive-
skrive-konflikter p& primeerkopier. Sa vidt jeg kan se er ikke dette pakrevd for algoritmens del, siden
vi forutsetter at alle transaksjoner i skrive-skrive-konflikt tidsstemples i serialiseringsrekkefolge.
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6. Dersom ¢; ber om & avbrytes ved sin utgangsnode avbrytes den, og splitt-
operasjonen utfores.

7. Dersom ¢; ber om & avbrytes ved en annen node enn utgangsnoden, avbry-
tes transaksjonen ved denne noden. Den ma imidlertid senere restartes.

4.5.1 Bevisskisse for global serialiserbarhet

Vi skal vise at algoritmen i [ABKW98] garanterer global serialiserbarhet. Vi har al-
lerede vist korrektheten for den pessimistiske algoritmen fra [BK97], men dette
beviset er basert pa en mer konservativ unionsregel. La s veere en sykel i konflikt-
grafen for en global plan g. Vi mé da vise at enhver replikeringsgraf for g innehol-
der en sykel, ogsé dersom det finnes kanter i s som skyldes skrive-skrive-konflikter
pa sekunderkopier.

La g veere en global plan, ogla s vaere en sykel i konfliktgrafen for g. La t; og t; veere
to transaksjoner som begge skriver et replikert objekt z i g, og la en kant ¢; — ¢;
inngdis.

Thomas’ Write Rule sikrer at ¢; og ¢; serialiseres i samme rekkefolge ved alle noder,
og det vil dermed ikke finnes noen kant ¢t; — t; i g. Unionsregelen sier at ¢; og t;
ma dele virtuell node ved =’ primernode, kalt n., som ogsa er utgangsnode for
begge transaksjonene. Hvis vi kaller denne felles virtuelle noden vn., har vi en vei
t; — vn, — t; i enhver replikeringsgraf for g.

Generelt har vi at hvis det ved en node gér en kant fra en transaksjon ¢ til en trans-
aksjon ¢; som skyldes en skrive-skrive-konflikt pa en sekundarkopi av et objekt y,
ma det finnes en kant fra #; til ¢, ogsd ved y’s primaernode. Kanter som skyldes
skrive-skrive-konflikter pa sekundeerkopier vil derfor aldri veere avgjorende i den
globale konfliktgrafen, siden det alltid vil ga en tilsvarende kant ved det aktuelle
objektets primarnode.

Beviset i seksjon 4.2, hvor vi viser at replikeringsgrafen alltid er syklisk dersom den
globale konfliktgrafen er syklisk, kan derfor ogsa brukes for 4 vise at dersom kon-
fliktgrafen for en global plan g inneholder en sykel som ikke er lokal ved en node,
vil denne sykelen vere representert i enhver replikeringsgraf for g, selv om vi ser
bort fra skrive-skrive-konflikter pa sekundarkopier. Dette forutsetter korrekt an-
vendelse av Thomas” Write Rule, men viser da at den pessimistiske replikerings-
algoritmen i [ABKW98] garanterer global serialiserbarhet.

At den optimistiske varianten ogsa gir global serialiserbarhet, kan vises slik:

Enhver transaksjon ¢; oppdaterer og validerer replikeringsgrafen rett for den com-
mittes ved utgangsnoden. Etter at en transaksjon committes ved utgangsnoden
kan den bare utfore oppdateringer pa sekundeerkopier. Siden vi forutsetter at de
lokale nodene garanterer lokal serialiserbarhet, kan ikke ¢; veere involvert i noen
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lokal sykel. I seksjon 4.4.2 viste vi at oppdatering av sekundarkopier aldri med-
forer endringer i replikeringsgrafen, og dersom ¢; senere blir involvert i en sykel i
den globale konfliktgrafen, vil denne alltid involvere en AKTIV transaksjon.

Det er verdt & merke seg at siden transaksjonene aldri venter i den optimistiske
algoritmen, er den immun mot globale vranglaser.

4.5.2 Ytelsesmalinger i [ABKW98]

[ABKW98] presenterer simuleringer hvor den optimistiske og pessimistiske vari-
anten av replikeringsalgoritmen (med Thomas’ Write Rule) sammenlignes med
den doven-primarnodebaserte algoritmen som omtales i [GHOS96] (se seksjon
3.5.3).

Simulator

Simuleringene er utfort med en modell skrevet i C++, som sammen med simule-
ringspakken CSIM?® er brukt for 4 male algoritmenes ytelse i replikerte databaser
av forskjellig storrelse.

Den storste utfordringen med replikeringsgrafalgoritmen er & finne en effektiv
handtering av replikeringsgrafen. Simuleringen i [ABKW98] forutsetter en sentra-
lisert replikeringsgraf hvor én dedikert node har ansvar for denne grafen, i praksis
vil denne funksjonen ogsa kunne utferes av en av databasenodene. Vranglaser
héndteres for alle tre algoritmene ved hjelp av nedtellingsur, hvor man avbryter
transaksjoner som venter lenger enn en fastsatt grense.

Algoritmene males i ulike miljoer:

e [ et ATM-basert WAN med 100 noder, som er knyttet sammen med et OC3-
nettverk®, dvs. 155 Mb/s og en latens pd 0.0004 sekunder.

e [ et mer geografisk spredt WAN, som fremdeles er ATM-basert, men hvor
nodene er knyttet sammen via et OCl1-nettverk, dvs. 55 Mb/s og latens pa
0.1 sekunder. Her varieres antallet noder, resultatene presenteres forst for
100 noder, deretter for 20 noder, og til slutt ekes antallet noder gradvis fra 2
til 140 noder.

Transaksjonsraten for hele systemet varieres fra omkring 100 til 2500 pr. sekund,
og hver transaksjon inneholder mellom 5 og 15 operasjoner. [ABKW98] benytter

*Mesquite Software, http://www.mesquite.com/
50C (Optical Carrier)-skalaen klassifiserer nettverk ut fra kapasitet, hvor et OC1-nettverk har
kapasitet pa 55 Mb/s mens et OC3-nettverk kan beere 155 Mb/s.
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en andel skrivetransaksjoner pa 10%, hvor 30% av operasjonene i hver skrive-
transaksjon er skriveoperasjoner. I malingen hvor antallet noder gradvis stiger,
holdes transaksjonsraten fast pa 15 transaksjoner i sekundet pr. node.

Malingen begrenser seg til «<hot spots», dvs at man antar en applikasjon hvor en
forholdsvis liten andel av den totale databasen er i aktiv bruk. Antallet objekter er
derfor begrenset til 20 pr. node.

Resultater

Resultatene viser en oppsiktsvekkende stor gevinst ved den optimistiske replike-
ringsgrafalgoritmen. Det sentrale poenget er gjennomferingsgrad, dvs. hvor stor
andel av transaksjonene algoritmen er i stand til & utfore. I alle de ulike miljo-
ene er den optimistiske algoritmen i stand til & utfere opp mot 2500 transaksjo-
ner, uavhengig av antall noder og uten at antallet transaksjoner som avbrytes er
betydelig. Dette er, som ventet, i sterk motsetning til den ldsbaserte algoritmen,
hvor over halvparten av transaksjonene matte avbrytes ved en belastning pa 2000
transaksjoner i en database replikert over 100 noder i et OC-3 nettverk. I et OC-1
nettverk med 20 noder, dvs. hvor antallet objekter bare er 400 (noe som gker sann-
synligheten for vrangldser), matte mer enn halvparten av transaksjonene avbrytes
allerede ved en belastning pa 500 transaksjoner i sekundet.

Den pessimistiske replikeringsgrafalgoritmen gjor det langt bedre enn den l&sba-
serte, noe som ikke er overraskende siden den, pa tross av moteksempelet i ek-
sempel 4.2, unngar en rekke situasjoner som i den lasbaserte algoritmen forer til
vranglas. Den storste utfordringen for denne algoritmen ser ut til & veere at graf-
noden utgjor en flaskehals. Et stort antall samtidige transaksjoner gker belastnin-
gen pa grafnoden, og dette er seerlig tydelig dersom databasen er replikert over
mange noder. Dette forsinker transaksjonene, og sannsynligheten for vranglaser
oker. I forspket med et variabelt antall noder i et OC-1 nettverk gir den lasbaser-
te algoritmen bedre ytelse enn den pessimistiske replikeringsgrafalgoritmen ved
omkring 110 noder. Dette skjer imidlertid ikke for den optimistiske algoritmen,
hvor transaksjonene bare belaster grafnoden idet de committes ved utgangsno-
den. Selv om antallet noder okes fra 2 til 140 ligger avbruddsraten fast omkring to
prosent, og algoritmen utforer altsd s& godt som alle transaksjonene.

4.5.3 Optimalisering av lesetransaksjoner

En interessant observasjon, som hverken nevnes i [BK97], [ABKW98] eller [BK99],
er at FULLFORT-tilstanden gjor at alle lesetransaksjoner som kun leser fra fullfor-
te transaksjoner, umiddelbart oppfyller kravene til FULLFORT. Slike transaksjoner
kan committes uten & involvere replikeringsgrafen, og det er grunn til 4 tro at det-
te gir en ytelsesbedring, seerlig for den pessimistiske replikeringsgrafalgoritmen
hvor belastningen pé grafnoden er en kritisk faktor.
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I praksis kan dette implementeres ved a sette et flagg pa hvert objekt idet det skri-
ves av en transaksjon ¢;, for deretter a fjerne flagget idet ¢; registreres som FULL-
FORT. I den optimistiske varianten er bade skrive- og lesemengden kjent ved va-
lidering: dersom skrivemengden for en transaksjon er tom, og ingen av leseope-
rasjonene har lest fra transaksjoner som ikke er FULLFQRT, trenger ikke replike-
ringsgrafen oppdateres.

Den pessimistiske algoritmen kan gjore folgende:

Sd lenge en transaksjon bare utforer leseoperasjoner som leser fra fullferte trans-
aksjoner, logges operasjonene. Idet transaksjonen leser fra en ikke-FULLF@RT
transaksjon eller utferer en skriveoperasjon, tas alle slike operasjoner med i den
tentative replikeringsgrafen, og utforelsen videre ma valideres for hver operasjon.
Dersom dette aldri inntreffer vil transaksjonen committes uten at replikeringsgra-
fen har veert involvert.

4.6 Replikeringsgrafer og globale snapshot

I seksjon 3.4.3 presenterte vi en algoritme hentet fra [BHG87], hvor globale lese-
transaksjoner leser fra et snapshot, mens skrivetransaksjoner koordineres ved hjelp
av en samtidighetskontrollalgoritme som ikke tar hensyn til eksistensen av flere
versjoner. Som tidligere nevnt ma man sikre at de involverte nodene har et fel-
les bilde av hvilke transaksjoner som skal inngé i snapshotet, og her foreslas en
replikeringsgrafalgoritme som benytter et slikt snapshot.

4.6.1 Globale snapshot

La ¢; veere en lesetransaksjon i en global plan g, og la t; lese et objekt z fra en
FULLFQRT transaksjon t¢;, ved en fysisk node n,. Vi har et konsistent snapshot
dersom vi i en slik situasjon alltid kan sikre at det ikke finnes noen annen, fullfort
transaksjon ¢, som ogsd har skrevet z, og hvor det finnes en vei fra ¢; til ¢, i den
globale multiversjons-serialiseringsgrafen. Dette kan gjores slik:

Vi definerer kravet til FULLFORT-tilstanden som for: en transaksjon ¢; er FULL-
FORT dersom den er committet ved alle noder hvor den utferes, og det heller ikke
finnes noen node n,, hvor projeksjonen av den globale konfliktgrafen pa n, inne-
holder en kant fra en transaksjon ¢;, som ennd ikke er FULLFORT, til ¢;.

Idet en transaksjon ¢; fullfores, tildeles den et globalt unikt, monotont voksende
tidsstempel. Dette tilordnes ogsa alle versjoner opprettet av ¢;, men FULLF@QRT-
meldingen ma uansett distribueres til alle noder som lagrer replikerte data.

Et potensielt problem er at dersom en lesetransaksjon ¢; utferes ved en node n,,
har vi ingen garanti for at det er kjent ved n, hvilke transaksjoner som er FULL-
FORT ved t;’s oppstart. Dette kan gi rom for ikke-serialiserbar eksekvering, illus-
trert ved folgende eksempel:
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Eksempel 4.4

Anta vi har tre transaksjoner ¢;, t; og t;:

ti =ri(y) wi(z)
tj = w;(y)

te = i) i (y)

Alle transaksjonene utfores i en multiversjonsdatabase replikert over en mengde
noder N, hvor n, og n; inngdri N. t; og t; har n, som utgangsnode, mens t;,
utfores ved n,,.

t; og t; kan da utferes slik:
m = w;j(Yja) Cja Ti(Yja) wi(Tia) Cia wj(Ys) cjp wi(Tiv) Cip-

Viser at siden ¢; leser y fra ¢;, serialiseres ¢; foran ¢; ved n,. Vi antar at en tredje
node n. senere registrerer ¢; og t; som FULLFORT, men at n;, mottar ¢;’s
FULLFORT-melding for t;’s. my, er da en plan for utforelsen av ¢;, ved n:

my = ri(xi) K (Yo) ck

t), serialiseres etter ¢;, men foran ¢;, noe som innebarer at ¢; serialiseres etter ¢;
ved ny, og eksekveringen er folgelig ikke globalt serialiserbar.

Eksekveringen i eksempelet kan unngdas ved & kreve at et snapshot er begren-
set til alle fullferte transaksjoner som inngér i en komplett rekke av FULLFORT-
tidsstempler, dvs. hvor det ikke finnes noe tidsstempel man (lokalt) enna ikke har
assosiert med en transaksjon. For en global lesetransaksjon, dvs. en transaksjon
som leser ved flere noder, vil dette kreve koordinering mellom de involverte no-
dene for & sikre et felles bilde av FULLFORT-tilstanden.

4.6.2 Replikeringsalgoritme

Vi skisserer her en algoritme hvor alle skrivetransaksjoner kontrolleres ved hjelp
av en replikeringsgraf, mens lesetransaksjonene leser fra et globalt snapshot. Det
er et krav at lesetransaksjonene deklareres pa forhand. Dette bor vere en over-
kommelig begrensning, siden vi kan anta at en transaksjon skriver dersom ikke
noe annet er eksplisitt angitt[WVO01]. Et storre offer er at vi mister replikerings-
transparens: Hvis en klient forst oppdaterer databasen (og transaksjonen com-
mittes), vil man forvente at en sporring fra den samme klienten gir oppdaterte
data tilbake. Inntil skrivetransaksjonen er FULLFQRT vil man imidlertid bare f&
tidligere versjoner. I hvilken grad dette er til 4 leve med, er avhengig av applika-
sjonen. Man kan «emulere» iherdig replikering dersom klienten ikke fér fortsette
eksekveringen for transaksjonen er FULLFORT.
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Forutsetninger

[ABKW98] indikerer at den optimistiske replikeringsgrafalgoritmen skalerer godst,
og vi konsentrerer oss derfor om en algoritme som benytter optimistisk valide-
ring. Et spersmaél er om vi kan sloyfe forutsetningene om at en transaksjoner ikke
kan lese objekter som lagres ved andre noder enn utgangsnoden, og at en transak-
sjon heller ikke kan oppdatere objekter som ikke har transaksjonens utgangsnode
som primarnode.

Algoritmen i [BK97] er korrekt uten disse begrensningene, og de er innfort for a
begrense antallet vrangldser. Siden transaksjonene aldri venter ved optimistisk
validering, unngér vi vrangldser helt, og det virker derfor mulig & fjerne denne
begrensningen.

Thomas’ Write Rule krever at alle par av transaksjoner som er i skrive-skrive-konflikt
pa et replikert objekt, mé tidsstemples i serialiseringsrekkefolge. A oppné dette
uten at slike transaksjoner har samme utgangsnode krever svaert mange nye for-
utsetninger. Vi ser derfor bort fra algoritmen i [ABKW98], og antar at vi benytter
en unionsregel som krever sammenslaing av virtuelle noder for alle par av opera-
sjoner i konflikt, ogsa skrive-skrive-konflikter pa sekundaerkopier.

Siden [ABKW98] ikke presenterer malinger av algoritmer som ikke benytter Tho-
mas’ Write Rule, er det vanskelig 4 si om en slik algoritme fungerer i praksis. Vi
velger likevel & anta at transaksjonene kan lese og skrive alle objekter, og objek-
tene tilordnes derfor ikke lenger primernoder. Vi trenger imidlertid én forutset-
ning: en transaksjon ma ha skrevet én kopi av alle objekter den skriver, og lest alle
objekter den leser, for den committes ved utgangsnoden.

Alle skrivetransaksjoner méa ha en globalt unik id, og de ma tidsstemples sekvensi-
elt med et globalt unikt, monotont voksende tidsstempel idet de ndr FULLF@QRT-
tilstanden. Nar en transaksjon ¢; fullfores, mé det sendes en melding til alle noder
i den replikerte databasen, hvor ¢; assosieres med FULLF@RT-tidsstempelet.

Ved oppstart gis en lesetransaksjon, som startes ved en node n., et tidsstempel
identisk med det hoyeste FULLF@QRT-tidsstempelet som er slik at det ikke finnes
noe lavere FULLF@QRT-tidsstempel som enna ikke er assosiert med noen transak-
sjon ved n,.

Transaksjonsutferelse

Operasjonene i en transaksjon ¢; utferes som folger:

1. Hvis ¢; utforer en leseoperasjon r;(z) ved sin utgangsnode:

e Dersom ¢; er en lesetransaksjon, assosieres r;(z) med en versjon zy,
hvor z;, er den versjonen av xz med det hoyeste tidsstempelet blant de
versjonene som har tidsstempel mindre enn eller lik ¢s(¢;).
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e Dersom ¢; er en skrivetransaksjon, skal ¢; lese den siste versjonen av x
som er opprettet. Operasjonen logges, for senere & brukes til a oppda-
tere replikeringsgrafen.

2. Huvis t; utferer en skriveoperasjon ved sin utgangsnode logges operasjonen
for senere 4 kunne oppdatere replikeringsgrafen.

3. Hvis ¢; utforer en skriveoperasjon ved en annen node enn utgangsnoden,
utfores operasjonen.

4. Huvis t; utferer en leseoperasjon ved en annen node enn utgangsnoden:

e Dersom ¢; er en ren lesetransaksjon ma vi sikre at den leser fra samme
snapshot som ved utgangsnoden. Det enkleste vil vere & kreve at der-
som denne noden har «hull» i FULLF@RT-serien som kan true snap-
shotets konsistens, ma ¢; vente til informasjonen er mottatt (vi antar
da at det tar relativt kort tid & spre FULLF@RT-informasjonen til alle
involverte noder). Alternativt kan denne informasjonen hentes fra ¢;’s
utgangsnode.

e Dersom ¢; er en skrivetransaksjon, utfores operasjonen.
5. Hvis t; ber om & committes ved utgangsnoden:

e Dersom ¢; er en skrivetransaksjon oppdateres replikeringsgrafen fenta-
tivt i overensstemmelse med ¢;’s lese- og skrivemengde. Dersom den
resulterende replikeringsgrafen er asyklisk gjores endringene perma-
nente og transaksjonen committes. Hvis ikke kanselleres de tentative
endringene, og ¢; ma avbrytes.

e Dersom t; er en lesetransaksjon, committes den uten videre.

6. Hvis t; ber om 4 committes ved en annen node enn utgangsnoden, com-
mittes operasjonen. Hvis ¢; er en skrivetransaksjon og dette medforer at ¢; er
FULLFORT fjernes den fra replikeringsgrafen, og splittregelen anvendes.

7. Hvis t; ber om & avbrytes ved sin utgangsnode:

e Dersom t; er en lesetransaksjon avbrytes den uten videre.

e Dersom t; er en skrivetransaksjon avbrytes den, og splittoperasjonen
utfores.

8. Hvis t; ber om & avbrytes ved en annen node enn utgangsnoden, avbrytes
transaksjonen ved denne noden. Den md imidlertid senere restartes.
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4.6.3 Snapshotalgoritmens korrekthet

Vi skal vise at snapshotalgoritmen garanterer global serialiserbarhet:

Transaksjonenes tidsstempler definerer en versjonsordning, og i enhver sykel i
multiversjons-serialiseringsgrafen for en global multiversjonsplan mg ma det der-
for inngd en kant fra en transaksjon ¢; til en transaksjon ¢; hvor ts(t;) < ts(t;).

Replikeringsgrafalgoritmen sikrer sammen med FULLFORT-kravet at alle skrive-
transaksjonene fullfores i serialiseringsrekkefelge. Siden vi ogsa tidsstempler skrive-
transaksjonene idet de fullfores, vil en kant fra en skrivetransaksjon ¢; til en annen
skrivetransaksjon ¢; alltid innebeere at ¢s(¢;) < ts(t;). Derfor mé enten ¢; eller ¢;
veere en lesetransaksjon.

En slik kant kan oppsta pa en av folgende mater:

e Transaksjon ¢; har lest en versjon z; av et objekt x. Siden ¢; skriver z, mé ¢;
veere en lesetransaksjon. Men lesetransaksjoner kan bare lese fra transaksjo-
ner med lavere tidsstempel, og ¢s(t;) kan derfor ikke veere hoyere enn ts(t;).

e Transaksjon ¢; skriver et objekt z, men transaksjon ¢; leser x fra en transak-
sjon t, hvor ts(t;) < ts(t;). Siden ¢; skriver z, ma ¢; vaere en lesetransaksjon.
Men lesetransaksjoner tidsstemples slik at det ikke kan finnes noen skrive-
transaksjon med lavere tidsstempel som ennd ikke er FULLFORT, og siden t;
alltid skal lese den versjonen med det hayeste tidsstempelet som er mindre
enn eller lik ¢s(2;), kan ikke ¢s(t;) veere lavere enn ts(t;).

Algoritmen garanterer folgelig global serialiserbarhet.
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Kapittel 5

Avslutning

5.1 Oppsummering

[GHOS96] viser at vi ikke kjenner noen generelt anvendbar strategi for & utfore
transaksjoner i replikerte databasesystemer. Skaleringsproblemene kan langt pa
vei lgses ved & utnytte kjennskap til applikasjonenes integritetsregler, men man
mister da noe av gevinsten med generelle systemer for databasehandtering.

[BK97] presenterer en algoritme basert pa replikeringsgrafer. Denne tilbyr seria-
liserbarhet for replikerte databaser, og bor i folge forfatterne gi bedre ytelse enn
noen av algoritmene i [GHOS96]. En simuleringsstudie publisert i [ABKW98] be-
krefter en markant ytelsesforbedring.

Denne algoritmen krever at man vedlikeholder en global replikeringsgraf, og i
modellen som simuleres i [ABKW98] lagres denne i sin helhet ved én enkelt node.
Dette gjor systemet mindre robust. En annen viktig begrensning er at alle objek-
ter tildeles en primeernode, og en transaksjon som oppdaterer et objekt ma starte
ved det aktuelle objektets primaernode, noe som krever at alle objekter som skal
oppdateres i én transaksjon tilhgrer samme primarnode.

I denne rapporten har vi vist folgende:

e [BK97], og den etterfolgende [BK99], presenterer et teorem som hevder at
en distribuert vranglds som genereres av replikeringsgrafalgoritmen alltid
ma involvere mer enn to globale transaksjoner. Et moteksempel, presentert
i seksjon 4.4.3, viser at dette teoremet ma veere galt.

¢ Replikeringsgrafalgoritmen definerer en FULLFORT-tilstand, hvor en trans-
aksjon bare nédr denne tilstanden dersom den ikke lenger kan inngd i en sy-
kel i den globale konfliktgrafen. Slike transaksjoner kan da fjernes fra grafen,
og vi papeker i seksjon 4.5.3 at lesetransaksjoner som utelukkende leser fra
fullforte transaksjoner, ikke trenger & oppdatere replikeringsgrafen. Dersom
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ikke andelen skrivetransaksjoner er sveert hoy vil dette gjelde de fleste lese-
transaksjonene, og det bor derfor gi en merkbar forbedring.

¢ | seksjon 4.6 presenterer vi en variant av replikeringsgrafalgoritmen som
bygger pa multiversjonssnapshot[BHG87]. Alle lesetransaksjoner leser fra et
slikt snapshot, og bare skrivetransaksjoner trenger derfor a kontrolleres ved
hjelp av en replikeringsgraf. I denne algoritmen har vi ogsa foreslétt a fjerne
begrensningene for hvilke objekter en transaksjon kan lese og skrive.

5.2 Videre arbeid

Flere ting kan undersokes dersom man gnsker & avgjore om noe av dette har prak-
tisk anvendelse:

e Ingen av de skisserte endringene i replikeringsgrafalgoritmen er utprevd i
praksis. En ny simuleringsstudie, gjerne sammen med en implementasjon i
et eksisterende databasesystem, f.eks. MySQL eller PostgreSQL, bor gi mer
informasjon om hvorvidt noen av bidragene her er praktisk anvendbare.

¢ Vi har ikke droftet replikeringsgrafalgoritmers motstandsdyktighet mot feil.
Et opplagt svakt punkt er at grafen lagres ved en sentralisert node, og det
vil veere interessant & forsegke & distribuere denne grafen. Dersom de virtu-
elle nodene lagres ved sine respektive fysiske noder, mens transaksjonenes
grafnoder alltid lagres ved utgangsnoden, ber man teoretisk kunne vedlike-
holde en slik graf ved 4 benytte en passende algoritme for a serialisere hver
transaksjons bruk av denne grafen. Man ma anta at en slik distribuert graf
vil gi en betydelig forsinkelse, men det er ikke gitt at den er uakseptabel.

e Man bor forseke & finne en optimal implementasjon av splittoperasjonen. A
gjenoppbygge deler av replikeringsgrafen er kostbart, og det vil trolig veere
mye 4 hente pa a gjore denne sa effektivsom mulig.

e [GHOS96] viser at sannsynligheten for at en transaksjon deltar i en vranglas
avhenger av antallet samtidige transaksjoner sammen med sannsynlighe-
ten for at transaksjonene mé vente pa hverandre. Dette er igjen avhengig av
antallet operasjoner pr. transaksjon, eksekveringstiden for hver operasjon
og antallet objekter i databasen.

Sannsynligheten for at en transaksjon ma avbrytes ved optimistisk valide-
ring er en funksjon av sannsynligheten for at to transaksjoner ma vente pa
hverandre ved pessimistisk validering. I den pessimistisk algoritmen vil va-
lideringen gi en fast forsinkelse pr. operasjon, og resultatene i [ABKW98]
indikerer at denne forsinkelsen er relativt stor. Det kan vere interessant &
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forsoke & finne et forhold mellom den optimistiske og den pessimistiske al-
goritmen, og dermed undersoke teoretisk under hvilke betingelser den op-
timistiske algoritmen yter bedre enn den pessimistiske.
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