Zarzgdzanie wspotbieznoscia
transakc]i

Wielowersyjne protokoty synchronizacii,
blokady przedziatowe, protokoty
optymistyczne | wzorce synchronizacj



Ulepszenie protokotdow synchronizacji
wspotbie znych transakcjl

« Zwiekszenie stopnia wspotbieznosci
konfliktowych transakcj

* Wydajna implementacja petne]
uszeregowalnosci (poziomu izolacjl
serializable)

« Skalowalnosc wielodostepu w DBMS

o Zapewnienia witasnosci ACID dla platform
programistycznych | komercyjnych DBMS



Ograniczenia protokotu 2PL

o Zakleszczenia - duza ilos¢ zmarnowanej pracy, diuga
obstuga wykrywania zakleszczenia

* Niewielka wspoétbie znosc¢ dla konfliktowych transakciji.
Duza konfliktowosc¢ transakcji odczytujgcych dane.

Matryca konfliktowosci operacii:

Operacja transa- read(x) write(x)
kcji T,
Operacja
transakcji T,
read(x) v
write(x)

Przyktad nieuszeregowalnej historii wspotbieznych transakcji
T,1T,:

Hir g[xXLr o oIXLr o Slylw oIxw slyle o0 glylie o



Wielowersyjne protokoty synchronizacji

W klasycznych protokotach synchronizacji transakcji - wszystkie
modyfikacje danych polegajg na zniszczeniu starej wartosci danych i
zastgpieniu jej nowg wartoscig. Protokoty te sg jednowersyjne.

Wielowersyjne protokoty synchronizacji transakcji dziatajg w ten
sposob, ze modyfikacje danych nie niszczg zmienianej wartosci, lecz
tworzg nowg wersje danej do przechowania nowej wartosci. Kazda
dana w bazie danych oprocz aktualnej wartosci przechowuje rowniez
zbiory historycznych wersji wartosci danej:
x={ x , =<Tarzan','Portier',1500zt>, ...,
X1 = <'Tarzan','Wiceprezes',15000zt>,
X, =<'Tarzan','Prezes',25000zt> }

Wielowersyjne protokoty synchronizacji powinny utrzymywac jedynie
minimalne podzbiory wersji danych, niezbedne dla zapewnienia
poprawnosci przetwarzania. Niepotrzebne wersje mogg by¢ usuwane.

Metody synchronizacji transakcji stosowane w wielowersyjnych bazach
danych, majgce dostep do historycznych wersji danych, charakteryzujg
sie wiekszym stopniem wspotbieznosci transakcji.



Wielowersyjne protokoty synchronizacii

Wielowersyjne protokoty synchronizacji wspotbieznych transakciji
pozwalajgc na rownolegly dostep do roznych wersji wartosci tych samych
zmniejszajg poziom konfliktowosci operacii.

T
T < read(x) write(x )
|
read(x;) v -
write(X ;) N/A N/A
read(x) v v
write(x ;) v v

Ponizsza historia transakcji, niepoprawna z punktu widzenia protokotu 2PL
(bedzie zmieniona w wyniku dziatania tego protokotu), w realizac;ji
wielowersyjnej moze by¢ uszeregowalna bez zmian kolejnosci operacii.

Hir g[X olir o[X ol 2y ol W o[X 1w 5y 1],c 5 raly ol

L —

odczyt historycznej wersji
wartosci danej




Wielowersyjne historie transakcji

Wielowersyjn g histori g transakcji mhdanego zbioru transakcji 1

nazywamy czesciowo uporzgdkowany zbior operacji tych transakciji:
mh(t) = (Tmh (7), Amp, V)

gdzie:

* Tmn(®) = Ur,e. T; - jest sumg wszystkich operacji wszystkich
transakcji ze zbioru T;

* amp 22Uz, a; - jestrelacjg czgsciowego porzadku na zbiorze operaci
T,.» (1), pokrywajacg sie z porzgdkiem operaciji w poszczegoélnych
transakcjach.

e v: T, (1) - T, (1) - jest takim odwzorowaniem operaciji odczytu
{ri(X) O Ty} w zbi6r operaciji zapisu {w,(x) JTp,p}, ze dla kazdej
operacji odczytu ri(x), jezeli v(r(x)) = wj(x), to W;(X) amp ri(X)
(operacje tworzenia wersji muszg poprzedzac operacje ich odczytu).

Odwzorowanie v okresla wersje danych odczytywanych przez
transakcje.



Uszeregowalnosc wielowersyjnych historii transakcji

Czy wystarczaj gca jest poni zsza definicja uszeregowalno sci?

Wielowersyjna historia wspotbieznych transakciji jest uszeregowalna, jezeli
jest rownowazna (stanowo i obrazowo, albo konfliktowo) choc¢ jednej
wielowersyjnej historii sekwencyjnej tych samych transakciji.

Zaldzmy, ze baza danych zawiera dang x, ktérej stan poczgtkowy jest
rowny: Xx=(x,=1000). Dane sg trzy sekwencyjne transakcje, z ktorych
kazda zwieksza wartos¢ danej x o 1000: T, = {x = x + 1000}, i=1,2,3.

Rozwazmy nastepujgcg wielowersyjng sekwencyjng historie tych transakcji:
ri[x olw 1[x 1=X(+1000],c 1,r ,[X o], W ,[X ;=X(+1000],c ,,r 5[X o],
W5[X 3=X,+1000],c 4

Dla powyzszej historii koncowy stan bazy danych bedzie nastepujacy:
X = {X,=1000,x,=2000,x,=2000,x;=2000}
Powyzsza wielowersyjna historia sekwencyjna jest niepoprawna!!!

Potrzebna jest nowa definicja poprawno  sci wielowersyjnych historii
sekwencyjnej, ktore b eda mogty stu zy¢ za wzorzec poprawno $ci dla
historii wspotbie znych.




Wielowersyjna uszeregowalnosc transakcii

Standardowe sekwencyjne historie wielowersyjne

Sekwencyjna historia wielowersyjna jest standardowa, jezeli kazda
operacja odczytu danej dotyczy ostatnio utworzonej wersji tej dane,j.

Bardziej formalnie, dla dowolnej operacji odczytu r;[ xX] nie istnieje
operacja zapisu W [ x] taka, ze spetniony bytby warunek:

v(r i [X)  amn WIX]  amp rilX]
Kryterium uszeregowalno sci wielowersyjnej

Wielowersyjna historia mh(t) zbioru transakc;ji T jest uszeregowalna
wtedy i tylko wtedy, gdy jest ona rownowazna dowolnej standardowe;
sekwencyjnej historii wielowersyjnej zbioru tych transakcii.



Wielowersyjne protokoty synchronizacii

Na
wie
wie

wspotbieznych transakcji

pazie definicji uszeregowalnosci
owersyjnej zaproponowano kilka

owersyjnych protokotdw synchronizacji

wspotbieznych transakcji. Protokoty te sg
konstruowane jako rozwiniecie znanych
jednowersyjnych protokotow synchronizaciji:
— dwuwersyjny protokoét blokowania dwufazowego,
— wielowersyjny protokot znacznikow czasowych.



Dwuwersyjny protokot 2PL

Operacje modyfikacji danych tworzg nowe wersje danych. W danym
momencie moze istniec¢ tylko jedna dodatkowa wersja danej.
Zatwierdzanie transakcji modyfikujgcych wymaga zastgpienia stare;
wersji danej — nowg. Operacja ta jest nazywana certyfikacj a wersji
danych . Operacja certyfikacji wymaga nowego typu blokady.
Matryca kompatybilnosci blokad, obejmujgca blokade certyfikaciji,
wyglgda nastepujgco:

blokada zatozona

blokada zgdana

R 7 v i
W v - -
C . N/A  N/A

Blokady certyfikacji z jednej strony charakteryzujg sie wysokim stopniem
konfliktowosci, z drugiej sg to blokady krétkoterminowe. Sg one
zaktadane tylko na czas zatwierdzania transakcji.



Dwuwersyjny protokot 2PL

Niech przyktadowa dana wystepuje w pojedynczej wersji X. Dana ta
zostaje odczytana przez transakcje T, 1 T,. Kolejna transakcja T,
dokonuje modyfikacji danej X, w wyniku czego jest tworzona nowa
wersji tej danej - X'. Kolejna operacja odczytu danej przez transakcje T,
jest adresowana do zatwierdzonej wersji danej — X. Powyzsze operacje
tworze pierwszg faze przetwarzania danej.
Zatwierdzenie transakcji T; wymaga uzyskania dla tej transakcji blokady
do certyfikacji. Uzyskanie tej blokady bedzie mozliwe dopiero po
zakonczeniu wszystkich transakcji odczytujgcych. Proba modyfikac;i
danej przez jedng z transakcji odczytujgcych, bedzie prowadzic¢ do
zakleszczenia.

T, T3 T,

W C

P

--------- 1

certyfikacja "< y .
wergi

utworzenie ‘<.’
X=0 wersi X'=1 X=1

Fazall Fazall



Dwuwersyjny protokot 2PL

Algorytm odczytu wersji danej
Read(X, tid) begin
B: If (LOCK(X, tid) = C)
// odczyt konfliktowy tylko z certyfikacjg
// nie ma konfliktu z modyfikacjami
then begin
< wstaw zgdanie do kolejki i czekaj>;
go to B;
end,
else begin
LOCK(X, tid) := R;
< czytaj zatwierdzong wersje x >;
end,
end Read;



Dwuwersyjny protokot 2PL

Algorytm zapisu wersji danej
Write (X, tid) begin
B: If (LOCK(x,tid) = O or LOCK(x,tid) = R)
I/ Zapis nie jest konfliktowy z odczytem
then begin LOCK(X, tid) := W,
< tworz nowg wersje x' >;

end;

else begin
<wstaw zgdanie do kolejki i czekaj>;
go to B;

end;

end Write :



Dwuwersyjny protokot 2PL

Algorytm certyfikacji niezatwierdzonej wersji danej
Certify (X, tid) begin
B: If (LOCK(x,tid) = ) then begin

LOCK(X, tid) := C;

<zamien starg wersje x na x'>;

end;

else begin
< wstaw zgdanie do kolejki i czekaj>;
go to B;

end;

end Certify ;



Dwuwersyjny protokot 2PL

Dana jest nieuszeregowalna historia transakcji:
Hir oIxLr oIxLr o olylw oIxw Slylr  qlyle ¢

Klasyczny algorytm 2PL uporzgdkuje powyzszg historie nastepujgco:
Hy:r oIXLr SIxLr o olylr glylie  wolxw Llyle

Uzyskana historia charakteryzuje sie niskim stopniem wspotbieznosci.
Przetwarzanie transakcji T, jest zawieszone do zakonczenia transakcji T,.

Wielowersyjny algorytm 2PL uporzgdkuje powyzszg historie nastepujgco:
Hoo T oalX ol 2[X oLl oly olw o[X (lw oIy 41r aly oliC 1€ 5

Powyzsza historia charakteryzuje sie wyzszym stopniem wspotbieznosci.



Wielowersyjny protokot znacznikdw czasowych

Klasyczne protokoty znacznikow czasowych przypisujg kazdej transakciji
w systemie unikalny znacznik czasowy TS reprezentujgcy
moment/kolejnos¢ rozpoczecia sie transakcji. Transakcje przetwarzajgc
dane zostawiajg na nich swoje slady, przez sktadowanie przy danych
swoich znacznikow czasowych. Z kazdg dang zwigzane sg dwa
znaczniki: Write_TS - znacznik czasowy transakcji, ktora jako ostatnia
modyfikowata dang i Read TS - znacznik czasowy najmiodszej
transakcji, ktéra czytata te dana.

Wielowersyjny protokot znacznikdw czasowych wymaga utrzymywania
dla kazdej danej zbioru jej wersji. Kazda z wersji ma przypisane swoje
wtasne znaczniki czasowe.

Na przykiad:

X = {x1(1;5), x ,:(8;10), X 3:(13;18), x 4:(19;19)}
oznacza, ze dana X wystepuje w czterech wersjach, utworzonych przez

transakcje o znacznikach czasowych 1, 8, 13119, i odczytanych
odpowiednio przez transakcje o znacznikach czasowych 5, 10, 181 19.



Wielowersyjny protokot znacznikdw czasowych

Algorytm odczytu danej protokotu wielowersyjnego zamienia odwotanie
do generycznej danej na odczyt konkretnej wersji tej danej. Odczytywana
jest najmiodsza wersja z podzbioru wersji danej utworzonych przez
transakcje starsze od transakcji odczytujgcej te dang. Operacje odczytu
Sg zawsze poprawne — nie sg nigdy przyczyng wycofania transakc;ji.
Read(T;,x) begin

< czytaj x,, takie ze

Write_TS (x,) = max{ Write_TS (x):Write_TS (x;) < TS(T) }>;
If (Read_TS(x,) < TS(T,)) then
Read_TS(x,) = TS(T);

end Read,;

r(x) Modut (X »)

r(y) N synchronizacji :> ry 3
r(z) "z o)




Wielowersyjny protokot znacznikdw czasowych

Algorytm modyfikacji danych tworzy nowe wersje danych. Operacja
modyfikacji jest powodem odrzucenia transakcji, gdy w zbiorze wersji
danej istnieje wersja x; taka, ze znacznik czasowy transakcji
modyfikujgcej spetnia zaleznosc:

Write_TS(x;) < TS(T,) < Read_TS(x;)

Write(T;, X) begin
If (istnieje x,, takie ze Write_TS (x,) < TS(T,) < Read_TS(x,))
then
< wycofaj T, i powtornie uruchom jg z nowym
znacznikiem czasowym >;
else begin
< utworz x, >;
Write_TS (x,), Read_TS(x,) = TS(T));
end;
end Write ;



Wielowersyjny protokot znacznikdw czasowych

Dana jest dana X, posiadajgca cztery wersje wartosci: X, utworzong przez
transakcje z godziny 7:00 i odczytang przez transakcje z 7:15, itd..

X1 X2 X3 X4

s
7:00 715 7245750 7:55 840 910 9:30

Nastepnie modyfikacje tej danej wykonata transakcja z 7:20, a odczyt
transakcja z 8:50:

T7:20:W(X) Tg:50:1(X)
Ij B \1
X1 : X5 X2 X3 : X4

7:00 715 7245750 7:55 840 910 9:30



Wielowersyjny protokot znacznikdw czasowych

Przyktadem konfliktu, ktory bedzie wymagat wycofania transakcji jest
proba modyfikacji danej x przez transakcje z 8:15. Operacja ta nie moze

by¢ wykonana poprawnie. Transakcja z 8:40 zdgzyta juz odczytac wersje
danej utworzong przez transakcje z 7:55. Poprawng moze byc¢ jedynie
historia, w ktérej transakcja z 8:40 czyta wersje z 8:15 albo historia bez
transakcji z 8:15, czyli historia, w ktorej transakcja z 8:15 jest wycofana.

Tg.15:W(X)
X1 X2 X3 X4
e

7:00 7:15 7:457:50 7:55 840 9:10 9:30

Przedstawiony protokot jest modyfikacjg podstawowego protokotu
znacznikdw czasowych (basic timestamp ordering), ktory pozwala na

brudne odczyty danych.



Protokot synchronizacji w DBMS Oracle

DBMS Oracle uzywa zmodyfikowanego wielowersyjnego protokotu
znacznikdw czasowych. Zastosowane rozwigzanie uzywa jedynie
znacznikdw czasowych Write_ TS.

Dla poziomu izolacji read committed znaczniki czasowe sg przypisywane
nie transakcjom, ale pojedynczym poleceniom SQL (read consistency). Dla
Izolacji serializable znaczniki czasowe sg przypisywane transakcjom
(transaction consistency).

Blokady wylgczne do zapisu majg charakter techniczny. Sg stosowane,
aby uniemozliwi¢ utrzymywanie w bazie danych dwoéch niezatwierdzonych
danych. Starsze wersje danych sg przechowywane w wyroznionej
przestrzeni systemowej (rollback segment). Rollback segment zawiera
wytgcznie zatwierdzone wersje danych. Baza danych zawiera doktadnie
jedng, zatwierdzong lub nie, wersje danych.

Dodatkowo, do eliminacji anomalii lost update, jest stosowana metoda first
committer wins. Metoda wycofuje konfliktowg operacje zapisu po
zatwierdzeniu transakcji, ktora jako pierwsza uzyskata dostep do danej. W
wypadku wycofania transakcji blokujgcej, transakcja oczekujgca dostanie
blokade i bedzie kontynuowana.



Anomalie fantomoéw

Model obliczeniowy przyjety w definicjach poprawnosci
wspotbieznego wykonania transakcji przyjmuje, ze
przetwarzanymi przez transakcje strukturami danych sg rekordy
(wiersze) identyfikowane, niezaleznie od ich wartosci, przez
systemowe identyfikatory i przetwarzane za pomocg operacji
odczytu | zapisu.
r[xjw 4[x],....C L
odczyt, zapis dang o identyfikatorze x

Zaletg tego modelu jest jego uniwersalnosc¢. Moze by¢ stosowany
dla r6znych logicznych modeli danych.

Jego wadg jest to, ze nie uwzgledniajgc semantyki logicznego
modelu danych, nie umozliwia weryfikacji pewnej klasy anomalii
wspotbieznego wykonania. Dla relacyjnego modelu danych, nie
Identyfikowang klasg anomalii sg fantomy.



Anomalie fantomow

* Przyktad anomalii fantomow:

Transakcja T1

select * from Rezerwacje

where nr_pokoju =102

and data_do <'1-4-2012'

and data_od > '10-4-2012"

-- brak konfliktowych rezerwacji
-- zadne dane nie s g odczytane

if not exists

insert into Rezerwacje
values (102,'1-4-2012',...);

v
-- mimo weryfikacji wpisanie niespojnych danych, konfl

Transakcja T2

select * from Rezerwacje
where nr_pokoju =102
and data_do < '30-3-2012'
and data_od > '5-4-2012";

if not exists

insert into Rezerwacje
values (102,'30-3-2012',...);

iktowe rezerwacje



Anomalie fantomow

W modelu obliczeniowym, stuzgcym do weryfikacji uszeregowalnosci
transakcji, przedstawiona historia wspotbieznych transakcji wyglada
nastepujgco:

[* puste odczyty */,w JIXw o Llylie .C s

 Fantomy sg wynikiem niewykrycia na poziomie operacji odczytow i
zapisow rekordow danych, konfliktowych operacji wykonywanych w
modelu relacyjnym. Takie przypadki, wystepujg dla operacji SELECT,
UPDATE | DELETE zawierajgcych warunki selekcji oraz operacji
INSERT.

* Na przyktad:
delete from pracownicy
where etat='Prezes’ up@late pracownicy

[*  konflikt operacji relacyjnych  */ set etat="Prezes'
[* nie wykryty na poziomie rekordow  */ where id_prac=102




Anomalie fantomoéw

 Fantomy sg konsekwencjg faktu, ze warunki logiczne uzyte w
poleceniach SQL sg spetnione nie tylko przez krotki sktadowane w
danym stanie w bazie danych, ale rowniez przez krotki, ktorych nie
ma w danym stanie bazy danych

krotki w R spetniaj [gce predykat P
/ (te krotki mog g by ¢ blokowane)

polecenie update

¥ L =< lub insert

wotkiv Il p 3% wprowadzajace
tabeli R i i A = fantomy
polecenie select, update lub delete | ™

Z predykatem P
krotki spetniaj gce predykat P,
ktorych|nie ma w tabeli R |

wszystkie potencjalne nie mog a by é blokowane
krotki tabeli R ‘




Implementacja poziomu izolacji serializable

« DBMS DB2 — odczyt lub modyfikacja danych dla poziomu izolacji
serializable powoduje automatyczne blokowanie catych tabel.
Gwarantuje to poprawnosc¢ przetwarzania, ale istotnie ogranicza
wspotbieznosé rownolegtych transakcii.

select * from Rezerwacje -- R[Rezerwacje]

where nr_pokoju =102

and data_do <'1-4-2012'

and data_od >'10-4-2012',

I* R[Rezerwacje] */ select * from Rezerwacje
where nr_pokoju =102
and data_do < '30-3-2012'
and data_od > '5-4-2012';

if not exists if not exists

insert into Rezerwacje -- w[inserted tuple] conflict and wait
values (102,'1-4-2012',...);

[* wlinserted tuple] */ insert into Rezerwacje

[* conflict and wait */ values (102,'30-3-2012',...);

-- deadlock detection and one transaction rollback



Implementacja poziomu izolacji serializable

« DBMS Oracle - systemowo eliminuje jedynie niewielki podzbior
fantomow; za pomocg znacznikdw czasowych gwarantowana jest
jedynie statosc zbioru odczytywanych danych (repeatable read) ze

wzgledu na fantomy.

select * from Rezerwacje
where nr_pokoju =102
and data_do <'1-4-2012'
and data_od >'10-4-2012';

if not exists

insert into Rezerwacje

values (102,'1-4-2012',...);
commit;

[* powy zsza zatwierdzona -> */

[* rezerwacja nie zostanie -> */
[*wy swietlona -> */

[* wstawienie konfliktowej -> */
[* rezerwacji -> */

select * from Rezerwacje
where nr_pokoju =102
and data_do < '30-3-2012'
and data_od > '5-4-2012"

select * from Rezerwacje
where nr_pokoju =102
and data_do < '30-3-2012'
and data_od > '5-4-2012'

if not exists

insert into Rezerwacje
values (102,'30-3-2012',...);



Blokowanie predykatow - "predicate lock”

Jednym z rozwigzan wykrywania konfliktow miedzy operacjami relacyjnymi
jest wprowadzenie nowej jednostki blokowania — predykatow, tj. warunkow
logicznych operatora selekcji w poleceniach relacyjnych: select, update i
delete. Format nowego typu blokad jest nastepujacy:

<identyfikator transakcji, typ blokady, warunek logiczny>

Typy blokad sg analogiczne jak dla pojedynczych danych: blokada
wspotdzielona dla operacji select i blokady wytgczne dla operacji update |
delete.

Dwie blokady predykatowe:

<tid ;, blokada ,predykat > | <tid j» blokada , predykat ;>
sg kompatybilne jezeli:

e tid ; =tid ;, bo transakcja nie jest konfliktowa sama ze sobg;
« obydwie blokady sg wspotdzielone (do odczytu);

* Nie istnieje dana, ktora spetnia jednoczesnie obydwa predykaty, bo
wyrazenie logiczne(predykat ; n predykat ;) jest fatszywe.



Blokowanie predykatow - "predicate lock

Polecenie: select * from Rezerwacje
where nr_pokoju = 102
and data_do <'1-4-2012'and data_od >'10-4-2012";

spowoduje zatozenie blokady wspotdzielonej na predykacie:
G(RezerwaCJe) [nr_pokoju = 102 and data_od >="'1-4-2012' and data_do <= '10-4-2012""

Proba wykonania polecenia:
insert into Rezerwacje values (102,'30-3-2012','30-3-2012"),

zostanie zablokowana ze wzgledu na, ze wstawiana krotka spetnia
powyzszy predykat, wiec wystgpi konflikt miedzy blokadg do zapisu
wstawianej krotki, a blokadg zatozong na predykacie.

Trudnosciami w wydajnej implementacji przedstawionej metody s3:

« koszt weryfikacji konfliktowosci blokad zaktadanych na predykatach;
problem spetnialnosci jest NP-zupetny;

« nadmierny pesymizm metody; brak kompatybilnosci predykatow dla
dowolnego stanu bazy danych, nie oznacza braku kompatybilnosci dla
danego stanu bazy danych

o(Rezerwacje) pokou=102 ¢ O(Rezerwacje)  y pokoju = ‘apartament



Blokady przedziatowe - "key-range locks"

Potrzeba nowych mechanizmow synchronizacji transakcji dla
zapewnienia petnej uszeregowalnosci, przy wydajnej implementacji
* Blokowanie pojedynczych wierszy

— Nie zapobiega anomaliom fantoméw

— Generuje historie nieuszeregowalne

— Ma zadowalajgcy stopien wspotbieznosci
* Blokowanie catych tabel

— Zapobiega anomaliom fantomow

— Generuje historie uszeregowalne

— Ma niski stopien wspotbieznosci
* Blokowanie predykatow

— Zapobiega anomaliom fantomow

— Generuje historie uszeregowalne

— Zadowalajgcy stopien wspotbieznosci

— Kosztowna implementacja



Blokady przedziatowe

o Zbior blokowanych typow obiektow (krotki, strony dyskowe, indeksy,
relacje, schematy, bazy danych) jest rozszerzony o przedziaty wartosci
(key range).

« Zbior wartosci danego atrybutu jest dzielony na roztgczne przedzialy,
np. atrybut ptaca moze by¢ podzielony na przedziaty:

<1250;1570), <1570;2100), ..., <7890;57100>

* Na tak zdefiniowane przedziaty wartosci mogg by¢ zaktadane
standardowe blokady: wylgczna i wspoétdzielona.

Zapytanie: select * from pracownicy
where ptaca between 1650 and 2000
zatozy blokade na przedziale wartosci <1570;2100).

Uniemozliwi to wspotbiezne wykonanie w trakcie dziatania transakciji, ktora
zawiera to zapytanie, np. operacji:
Insert into pracownicy values (2140,'Tarzan',1800 zi, )

Wartos¢ 1800 zt zawiera sie w zablokowanym przedziale: <1570;2100).



Blokady przedziatowe — SQL Server

W DBMS SQL Server witgczenie trybu izolacji serializable, uruchamia
mechanizm blokad przedziatowych. Blokady przedziatowe sg
Implementowane przez blokowanie kluczy w indeksach zaktadanych na
atrybutach, do ktoérych odwotujg sie predykaty logiczne polecen SQL.
Blokowane sg wszystkie klucze spetniajgce warunek logiczny (n) i
dodatkowo jeden nastepny (1) (next key value): w sumie n+1 kluczy.

indeks B-drzewo

liscie indeksu
1600 "1650 1700 | |[1720 ] [ 2050 | 12100 o

\ )
|

select * from pracownicy Lyé

where ptaca between 1650 Insert into pracownicy values
and 2000 (2140,'Tarzan',1800 zt,...)




Blokady przedziatowe — SQL Server

Korzystanie z blokad przedzialowych wymaga odpowiednich

umiejetnosci od programisty aplikacji baz danych. Blokady

przedziatowe bedg poprawnie utrzymywane gdy:

e na atrybutach wystepujgcych w warunkach selekcji sg
zatozone indeksy;

e plan zapytania uwzglednia wykorzystanie tych indeksow;
Jezeli na tabeli nie utworzono indeksu, do ktorego odwotujg

sie warunki selekcji, blokowane sg klucze indeksu
podstawowego.

Brak indeksu podstawowego skutkuje blokowaniem catej
tabeli.



Optymistyczna synchronizacja transakcji

* W wiekszosci protokotow gwarantujgcych poprawnos¢ wspotbieznego
przetwarzania transakcji implementowane jest pesymistyczne
podejscie do synchronizacji, polegajgce na modyfikacji historii
konfliktowych transakcji przez czasowe zawieszenie dziatania jednej z
nich,

* Optymistyczne protokoty synchronizacji transakcji przesuwajg
wykrywanie potencjalnych konfliktow do czasu akceptacji transakcji.
Wykryte konflikty sg obstugiwane przez wycofanie jednej z
konfliktowych transakcji.

przepustowosc¢ 4
transakcji

protokot
pesymistyczny

protokot
optymistyczny

. liczba
~  konfliktow




Optymistyczna synchronizacja transakcji

« Schemat protokotu optymistycznej synchronizacji
wspotbieznosci zaktada przeprowadzenie kazdej transakcji
przez trzy kolejne fazy:

— Faza odczytow i lokalnych modyfikacji — potencjalnie dtuga i
obejmujgca interakcje z uzytkownikiem transakcji.

— Faza walidacji, ktéra zaczyna sie w punkcie akceptacji transakc;ji i
stuzy do weryfikacji mozliwos¢ poprawnego zakonczenia
transakcii.

— Synchronizowana transakcyjnie faza zapisu danych buforowanych
w PAO do bazy danych.

o Zaletami optymistycznej synchronizacji transakcji sa:
niewystepowanie w tym protokole zakleszczen transakcji
oraz mniejsze obcigzenie zasobow DBMS (brak blokad).

* Optymistyczna synchronizacja transakcji nie gwarantuje
peinej uszeregowalnosci — nie obstuguje anomalii fantomow.



Optymistyczna synchronizacja transakcji

Algorytm fazy walidacji jest nastepujgcy [H.T.Kung, J.T.Robinson — 1981]:
Validation (T ;)

<valid

gdzie:

.= true; /l poczatek sekcji krytycznej

for TNR ; from TNR .+, tOTNR 4., dO
f RS; n W$ # 0O then valid:=false;

if valid then

begin
(write);
TNR :=TNC;
TNC := TNC+1

end> // koniec sekcji krytycznej
if not valid then (rollback);

TNR.,: Jest najwiekszym znacznikiem transakcji w momencie startu
transakcji T, TNRy,q,  Jest najwigkszym znacznikiem transakcji w

momencie rozpoczecia fazy walidacji, a RS i WS sg zbiorami czytanych
| modyfikowanych danych.



Dziatanie algorytmu

Przyktad synchronizacji dwdch transakcji T, i T,.

zapis lokalny \/zapis do bazy danych
Tll rlP(] |WI1[X] rl[IY] |W1I[Y] Clll Valll Wll[x] Wll[Y] Cll
| I | 1 1 | | 1 | |
T, r,IX] WX ¢, |val, a,

TNR(T,) =10

Walidacja transakcji T,:

* TNRgame1 = 10, TNRf65,=10

+ RS(T,) = {x}, WS(T) = {x, y},

o skad: RS(T,) n WS(T)) ={x} #0
Transakcja T, musi zostac wycofana.




Ulepszona wersja algorytmu

* Pomijanie nieistotnych konfliktow

T onl] wibd nlyl wilyl e val wix] wly] cljL
I | | "'nuuu'.l::::: ..... ‘.’,L' ....... |$_t(5tn kOf%ﬂlktl I 'I i
T, oKz T [ X c’, :val, a,
: : ............ I...' ........................ jl : : I
T, nieistotny konfl.ii& ......... rgﬁXj...iW:a[X] Ci3 Va|3 ds
| l l |

» Transakcja T, zostanie wycofana, mimo ze dysponuje zatwierdzong
wartoscig danej x. Wykryty konflikt jest nieistotny dla poprawnosci
przetwarzania, ale jest przyczyng wycofania transakcji.

» Modyfikacja protokotu OC o rozszerzenie zbioru danych czytanych przez
transakcje o znaczniki koncow wspotbieznych transakcji. Dla transakc;ji T,
zbior czytanych danych RS,={EOT,, x}.

» Weryfikowany w fazie walidacji warunek zostanie zmodyfikowany do
postaci: RS; n W; # [, gdzie RS; jest podzbiorem tylko tych danych, ktore
zostaty odczytane po zakonczeniu transakcji T,. RS;5; = U, co znaczy, ze w
zmodyfikowanym protokole transakcja T, nie zostanie wycofana.



Protokoty optymistyczne w aplikacjach internetowych

W internetowych aplikacjach baz danych sugerowanym protokotem
synchronizacji jest protokot optymistyczny. Jednak zbieznos¢ nazwy z
klasycznymi protokotami optymistycznymi jest dosc przypadkowa. W
srodowiskach projektowania internetowych aplikacji baz danych (.NET,
JPA, itd.), proponowane protokoty charakteryzujg sie nastepujgcymi
cechami:

unikanie zaktadania blokad na dane — dla operacji odczytu;
minimalizacja czasu zaktadania blokad — dla operacji odczytu i zapisu;

Implementacja transakcji biznesowej/aplikacyjnej jako zbioru
transakcji systemu bazy danych — dla minimalizacji liczby potgczen,;
weryfikacja odczytanej I lokalnie modyfikowane] wersji danej przed jej
ponownym zapisem, w celu unikniecia anomalii lost update;

zapisy lokalnie modyfikowanych danych w kilku transakcjach bazy

danych; JPA przewiduje dwa tryby aktywacji procesu flush: AUTO
przed zapytaniami i COMMIT.

Przy powyzszych zatozeniach transakcje aplikacyjne nie posiadajg
zadnej z cech ACID.



Poprawne zarzadzanie transakcjami

* Nizsze poziomy izolacji transakcje | optymistyczna synchronizacja
transakcji sg mozliwe do przyjecia w sytuacjach, gdy gwarantujg
generowanie uszeregowalnych historii, przy ograniczeniu narzutow
systemowych.

» Tylko historie wspotbieznych transakcji, ktore sg tak samo poprawnie
synchronizowane dla nizszego poziomu izolacji albo w schemacie
optymistycznym, jak przez kompletng transakcje bazy danych w
zarzgdzang w trybie serializable, tylko bardziej wydajnie.

Hir oIxlr o LI olylw Sixwe olyle o glyle o

synchronizacja nizszy poziom
optymistyczna izolacji serializable
Hir o[xLr o oIXLr o olylwe o[l o
riyle wolyle zojowana
izolowana H%:r o [X]r oIXLr olyl,

rylylic  wo[xw ,lylc

2



Wzorce obstugi transakcj

Okreslone cechy transakcji wymagajg od programistow swiadomego
uzywania okreslonych systemowych mechanizmoéw transakcyjnych.

Wyznaczanie przetworzonych wartosci na podstawie kilku zapytan
SQL - wymagany poziom izolacji wyzszy niz READ COMMITTED.
Logika przetwarzania zawierajgca warunki wykonania bazujgce na
odczytanych wartosciach danych i podejmowanie na ich podstawie
decyzji o operacjach zapiséw - wymagany poziom izolacji wyzszy niz
READ COMMITTED.

Anomalia skrosnego zapisu — SELECT ... FOR UPDATE

Wiecej niz jedna para operacji odczytow i zapisow, kilka zapisow -
potrzeba unikania zakleszczen przez odpowiedni kod aplikaciji.

Hot spoty (nieduze podzbiory intensywnie przetwarzanych danych) —
unikanie wytgcznego dostepu do tych danych przez odpowiedni kod
aplikacji.

Duza liczba konfliktow — tryb NO WAIT.

Fantomy — jawne blokowanie catych tabel (LOCK TABLE), zastepcze
blokowanie zewnetrznych rekordéw typu master.



