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schldge. Wesentliche Aspekte und Anregungen ergaben sich auch in Diskussionen mit meinen Kolle-
gen an der Universitit Kaiserslautern sowie mit Hermm Dr. Horst Biller und Herrn Dr. Meinhard
Kostler von der Siemens AG. Die quantitativen Bewertungen basieren weitgehend auf den Diplomar-
beiten von Frau Marianna Luczak, Herrn Gerald Petry sowie Herrn Peter Scheug, in denen weit mehr
als sonst iiblich geleistet wurde.
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zentrum Kaiserslautern, auf dessen Ressourcen ich zur Durchfiihrung der Simulationsliufe angewie-
sen war.

Kaiserslautern, im Juli 1988 Erhard Rahm



Zusammenfassung

Diese Arbeit beschiftigt sich mit dem Entwurf sowie der quantitativen Analyse von Synchronisations-
techniken fiir Mehrrechner-Datenbanksysteme mit Hinblick auf die Realisierung von Transaktions-
systemen hoher Leistungsfihigkeit. Dazu werden zunichst die Anforderungen an solche Systeme
ndher diskutiert sowie eine Klassifikation von Mehrrechner-Datenbanksystemen vorgestellt. Zur
Realisierung von Hochleistungs-Datenbanksystemen kommen dabei primir zwei allgemeine Mehr-
rechner-Architekturen, DB-Sharing und DB-Distribution genannt, in Betracht, wobei viele Vorteile fiir
den DB-Sharing-Ansatz sprechen. Daher konzentrieren wir uns auch auf die Synchronisation in DB-
Sharing-Systemen, welche dort eine leistungsbestimmende Funktion ausiibt.

Dennoch wird in einem eigenen Teil relativ ausfithrlich auf das umfangfeiche Feld der Synchroni-
sation in zentralisierten und verteilten Datenbanksystemen eingegangen. Zur Synchronisation bei DB-
Sharing wird dann - unter Beriicksichtigung bereits vorgeschlagener oder implementierter Verfahren -
ein breites Losungsspektrum untersucht. Betrachtet werden vor allem Sperrverfahren und opti-
mistische Protokolle, die jeweils unter zentraler oder verteilter Kontrolle realisiert werden konnen.
Als Entwurfsalternativen bzw. Optimierungsmoglichkeiten werden u.a. Mehrversionen-Konzepte,
Hardware-Losungen, Spezialprotokolle fiir High-Traffic-Objekte und eine Beschrinkung auf Kon-
sistenzebene 2 in die Uberlegungen einbezogen. Der Entwurf neuer Synchronisationstechniken erfolgt
stets unter Beachtung der engen Verflechtungen zu den anderen Systemfunktionen (Systempuffer-
verwaltung, Lastkontrolle, Logging und Recovery), wobei aus Leistungsgriinden insbesondere fiir das
durch die DB-Sharing-Architektur eingefiihrte Veralterungsproblem integrierte Losungen entwickelt
werden. Dies gilt in besonderem MaBe fiir das vielversprechende Primary-Copy-Sperrverfahren,

dessen Realisierung und Zusammenwirken mit anderen Systemfunktionen ausfiihrlich dargestellt wer-
den.

Bei der quantitativen Bewertung der Synchronisationsprotokolle wird zunichst ein Uberblick iiber
bisherige Leistungsanalysen in zentralisierten DBS als auch in Mehrrechner-DBS gegeben. Der
Schwerpunkt liegt dann auf der Beschreibung eines eigens entwickelten, detaillierten Simulations-
systems sowie den damit erzielten Resultaten. In diesem System wurden neben sechs Synchroni-
sationsverfahren fiir DB-Sharing auch weitere Systemkomponenten wie die Systempufferverwaltung
und die Logging-Komponente vollstindig implementiert; ein hoher Realitétsbezug wird zudem durch
den gewihlten Ansatz der Trace-getriebenen Simulation gewdhrleistet. Dazu standen sechs empirische
Lasten aus realen DB/DC-Anwendungen zur Verfiigung, welche zur Verarbeitung unter Einsatz einer
Routing-Strategie auf die Rechner des simulierten DB-Sharing-Systems aufgeteilt werden. Ausfiihrlich
analysiert werden vor allem die aufschlufireichen Simulationsresultate fiir das Primary-Copy-
Sperrverfahren sowie fiir optimistische Protokolle, die auf einer Token-Ring-Topologie basieren.
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I Einfiihrung

1. Einleitung

Der Einsatz von Datenbanksystemen (DBS) zur Verwaltung gemeinsamer Datenbestinde in
administrativ-betriebswirtschaftlichen Rechneranwendungen nimmt stéindig zu. Innerhalb von Trans-
aktionssystemen /HiMe86a,HiMe86b,Mey86/ werden sie vor allem dort eingesetzt, wo eine grofie
Anzahl von Buchungs-, Auskunfts- oder Datenerfassungsvorgéngen anfallen, also etwa bei Banken,
Fluggesellschaften und Reisebiiros oder zur ’aktenlosen’ Sachbearbeitung bei Behorden und Versi-
cherungen. Eine weitergehende Verbreitung von Transaktionssystemen ergibt sich auch mit Zunahme
von ’Point-of-sale’- und BTX-Anschliissen.

Den Kern eines Transaktionssystems bildet ein DB/DC-System. Wihrend die DB-Komponente fiir
alle Aufgaben der Datenhaltung und -sicherung zustindig ist, ibemimmt das DC-System (Daten-
kommunikationssystem) die Verwaltung der Ein- und Ausgabenachrichten mit dem Terminal und der
Transaktionsprogramme sowie Aufgaben der Speicherverwaltung /Mey86/. Im einfachsten Fall schickt
der Benutzer eine Eingabenachricht (Bildschirmformular mit Transaktionscode und Daten) an das
DC-System und erhilt nach Bearbeitung des Auftrages durch das zugehérige Transaktionsprogramm,
von dem aus die DB-Operationen aufgerufen werden, eine Ausgabenachricht am Terminal zuriick. Im
Gegensatz zu solchen Einschritt-Transaktionen umfassen Mehrschritt-Transaktionen mehrere Inter-
aktionen (Dialogschritte) zwischen Benutzer und DB/DC-System. Die Verarbeitung der Benutzerauf-
trige durch das Transaktionssystem muf} dabei unter bestimmten Bedingungen und Betriebscharakte-
ristika erfolgen, die schon bei der Entwicklung des DB/DC-Systems zu beriicksichtigen sind
/HiMe86a/:

- Anschluf und Dialogbedienung sehr vieler Terminals (bis zu mehreren tausend)

- optimale Unterstiitzung von betrieblichen Abldufen durch vordefinierte Transaktionsprogramme
(canned transactions)

- konkurrierende Ausfiihrung sehr vieler kurzer Transaktionen (TA)
- Zugriff auf gemeinsame Datenbestinde mit groBtmoglicher Aktualitit
- stochastisches Verkehrsaufkommen

= kurze Antwortzeiten als Optimierungsziel vor Auslastung.

Durch die stindig zunehmende Verbreitung und Benutzung von TA-Systemen ergaben sich vor allem
fiir grofe Anwender - insbesondere Banken und Fluggesellschaften - in letzter Zeit weitergehende
Anforderungen beziiglich der Leistungsfihigkeit, die von herkommlichen DB/DC-Systemen auf zen-
tralisierten Rechnersystemen nicht mehr erbracht werden konnen. Die Erfiillung dieser Anforderungen
verlangt den Einsatz sogenannter Mehrrechner-Datenbanksysteme, bei denen die TA-Last auf
mehreren gekoppelten Rechnern bearbeitet wird (eine prizisere Charakterisierung von Mehrrechner-
DBS sowie eine Klassifikation folgen in Kap. 2). Es handelt sich dabei im wesentlichen um folgende
vier Anforderungen /HiRa86/:

1. Abwicklung hoher TA-Raten

Eine Forderung aus /Gra85/ lautet hier bis 1990 pro Sekunde 1000 TA vom Typ Kontenbuchung
(Debit-Credit /Anon85/) abzuwickeln, wobei fiir 95 % der TA eine Antwortzeit unter 1 Sekunde



einzuhalten ist; in groBen Anwendungen werden schon bald noch hohere Durchsatzleistungen
benotigt. Fiir die sehr einfachen TA bei der Telefonvermittlung sollen in absehbarer Zeit sogar
Zehntausende von TA pro Sekunde DB-gestiitzt abgewickelt werden /HeGo87/. Da selbst bei kurzen
TA wie der Kontenbuchung und 1000 TA/s eine Rechnerkapazitit von iiber 100 MIPS erforderlich
ist, wird somit bereits der Einsatz von Mehrrechner-DBS erzwungen. Allerdings diirfen die TA-
Antwortzeiten in Mehrrechner-DBS, trotz den zur Bearbeitung einer TA nun i.a. notwendig werden-
den Kommunikationsvorginge, nicht nennenswert iiber denen heutiger Ein-Rechner-Systeme liegen,
soll die Akzeptanz des Systems fiir Dialoganwendungen erhalten bleiben. Denn lingere Antwortzeiten
fithren zn verringerter Produktivitit und konnen eine Frustration des Benutzers oder Verédrgerung war-
tender Kunden verursachen. Eine verminderte Produktivitit hat jedoch auch zur Folge, da zur Ge-
wihrleistung eines bestimmten Durchsatzes mehr Personal benttigt wird, was aus Kostengriinden
héufig nicht toleriert wird /ReSh84/.

Die Notwendigkeit des Einsatzes von Mehrrechner-DBS wird noch dadurch verschirft, da in vielen
Anwendungen der Leistungsbedarf stitker zunimmt als die Steigerung der CPU-Leistung von Mono-
prozessoren oder eng gekoppelten Systemen. Dies ergibt sich nicht nur aus den steigenden TA-Raten,
sondern auch durch hinzukommende TA-Typen, die zunehmende Verwendung von hdheren Program-
miersprachen und komfortableren Benutzerschnittstellen sowie die Bearbeitung komplexerer
Vorginge mit umfangreichen Integrititsbedingungen. Zusiitzliche Probleme bereiten TA-Lasten, bei
denen konkurrierend zu den kurzen TA auch Mehrschritt-TA, die vielen Arbeitsabldufen in
natiirlicherer Weise entsprechen, oder gar Stapelprogramme abgewickelt werden sollen /Inm86/.

Im Gegensatz zu den geforderten TA-Raten konnen heutige kommerziell verfiighare DBS meist nur
weitaus bescheidenere Durchsatzanforderungen erfiillen, oft weniger als 100 TA/s. Das zentralisierte
DBS IMS Fast Path, das speziell fiir die Abwicklung einfacher TA ausgelegt ist, erreicht mit heutiger
Hardware (auf einem eng gekoppelten Multiprozessor) etwa bis 400 TA/s vom Typ Kontenbuchung.
Fiir einfachere TA konnten in einem aktuellen Benchmark (August 1987) unter Nutzung des derzeit
schnellsten IBM-Quadro-Prozessors (etwa 50 MIPS) sogar rund 1000 TA/s abgewickelt werden
/Vig87/. Hohere TA-Raten werden von zentralisierten Systemen derzeit nur von Anwendungssyste-
men /Bur85,GiSp84/ erbracht, die auf dem Spezial-Betriebssystem TPF (Transaction Processing Faci-
lity) - vormals ACP (Airline Control Program /Siw77/) genannt - von IBM aufsetzen. Da TPF jedoch
kein Datenbanksystem ist und nur eine sehr niedrige Programmierschnittstelle unterstiitzt, ist die
Erstellung und Wartung der Anwendungssysteme #uflerst aufwendig und kostenintensiv. Tandem
glaubt schon heute /BGH86/ mit seinem Mehrrechner-DBS Encompass /Bor81/ und 100 seiner neuen
VLX-Rechner /Ele86/ 1000 TA/s vom Debit-Credit-Typ schaffen zu konnen. Dies konnte jedoch
noch nicht nachgewiesen werden; vielmehr beruht diese Aussage auf der Annahme eines mit der
Rechneranzahl linear wachsenden Durchsatzes. Ein solch lineares Durchsatzwachstum konnte nimlich
bei Messungen mit kleineren Konfigurationen beobachtet werden /HoCh85/. Mit dem neuen DBS
NonStop SQL von Tandem wurden in einem Benchmark mit 32 VLX-Rechnern ’nur’ 208 Debit-
Credit-TA/s gemessen /Tan87/, so daB fiir 1 KTPS selbst bei linearer Durchsatzsteigerung bereits
mehr als 150 VLX-Rechner vorzusehen wiiren.

2. Hohe Verfiigbarkeit

Der Ausfall des TA-Systems bedeutet in den meisten Einsatzgebieten unmittelbare Umsatz- und
GewinneinbuBen, weil wihrend der Ausfallzeit z.B. keine Buchungen mehr vorgenommen werden
konnen oder Sachbearbeiter titigkeitslos herumsitzen. Hohe Verfiigbarkeit ist daher eine zentrale



Forderung fiir alle TA-Systeme. Eine typische Anforderung fiir groBe Anwender erlaubt lediglich eine
Ausfallzeit von fiinf Minuten pro Jahr, bei der Telefonvermittlung liegen die Verfiigbarkeitserforder-
nisse sogar noch hoher /Gra85/. Die Erreichung einer solch ’permanenten’ Verfiigbarkeit (continuous
operation) ist nur durch Fehlertoleranz (Redundanz) bei allen wichtigen Systemkomponenten (Prozes-
soren, Platten, Kommunikationswege, Kanile, Kontroller, etc.) zu erreichen /Kim84/, damit der Aus-
fall einzelner Systemteile fiir den Benutzer transparent gehalten werden kann. Insbesondere kénnen
nur durch Mehrrechner-Architekturen CPU-Ausfélle verkraftet werden.

Zur Erlangung einer hohen Verfiigbarkeit zihlt auch, daBl die Software- und Hardware-Konfiguration
im laufenden Betrieb erweiterbar und #nderbar ist (Einspielen neuer Betriebssystem- oder DBS-
Versionen, Hinzufiigen von Plattenlaufwerken u.4.), da Fehler automatisch erkannt und behoben wer-
den und ausgefallene Systemkomponenten unterbrechungsfrei reintegriert werden kénnen. Weiterhin
ist eine einfache Handhabbarkeit und eine einfache Verwaltung (s.u.) besonders wichtig, weil
jingsten Untersuchungen /Gra86a/ zufolge - zumindest in fehlertoleranten Systemen - Fehler in der
Administration eine hauptsichliche Ausfallursache darstellen.

Pionier und Marktfithrer auf dem Gebiet fehlertoleranter TA-Systeme ist Tandem /Bar78, Bar81/, das
schon seit 1975 ausfallsichere Rechensysteme anbietet. Seit Beginn der 80er Jahre haben sich viele
Konkurrenten auf dem Markt zu etablieren versucht /Kim84, Ser84/, jedoch konnte sich bisher im
wesentlichen nur Stratus durchsetzen /Ser85/. Das Auragen-System /BBGS83/ wird mittlerweile in
iiberarbeiteter Form von Nixdorf unter der Bezeichnung Targon 32 vertrieben.

3. Modulare Erweiterungsfiahigkeit

Die Forderung nach modularer Erweiterbarkeit verlangt ein mit den Anwendungen schritthaltendes
Wachstum des TA-Systems. Vor allem sollte der Durchsatz mit der Rechneranzahl etwa linear
anwachsen konnen, ohne dafl nennenswerte Antwortzeitverschlechterungen in Kauf zu nehmen sind.
Diese Forderung schlieft monolithische Systeme von vorneherein aus; auch bei eng gekoppelten
Mehrprozessor-Systemen ergibt sich oft eine friihzeitige Séttigung (z.B. bei 3-4 Prozessoren) durch
iiberlastete Speicher oder Kommunikationsstrukturen.

4. Handhabbarkeit und einfache Verwaltung

Neben einer hohen Benutzer- und Programmierschnittstelle gilt es vor allem in Mehrrechner-DBS
wegen der erhohten Systemkomplexitit, eine moglichst einfache Bedienung, Administration, Konfi-
gurierbarkeit und Wartung zu erméglichen. So sollte idealerweise nicht nur fiir den Benutzer und
Anwendungsprogrammierer, sondern auch fiir Systemprogrammierer und Operateure ein ’single
system image’, das die Existenz mehrerer Rechner verbirgt, angestrebt werden. Die Verwaltung des
gesamten Systems konnte dann iiber eine zentrale Master-Konsole erfolgen.

Neben den genannten Hauptanforderungen wird von Mehrrechner-DBS auch vielfach die Fahigkeit
zur Ortsverteilung verlangt, um etwa in groen Unternehmen eine Anpassung des TA-Systems an
die Organisationsstruktur zu ermdglichen (verteilte Datenbanksysteme) oder aber um etwa nach einer
Explosion oder einem Erdbeben eine Katastrophen-Recovery durchfiihren zu konnen (siehe Kap. 2).
Andererseits ist in ortsverteilten Systemen wegen der langsamen Kommunikationsverbindungen die
Abwicklung hoher TA-Raten nur moglich, wenn der weitaus groBte Teil (> 95 %) der TA lokal
abgewickelt werden konnen, was jedoch nicht immer realisierbar sein diirfte /DYBS87/.

Selbstverstindliche Forderungen sind dagegen die Einhaltung des TA-Paradigmas /HidRe83b/



(Synchronisation, Recovery) sowie ein akzeptables Preis/Leistungsverhéltnis.

Mehrrechner-DBS, welche die obigen Forderungen nach hohen TA-Raten, hoher Verfiigbarkeit und
modularer Erweiterungsfihigkeit erfiillen, werden auch als Hochleistungs-Datenbanksysteme be-
zeichnet /HdRa87/; sie sollen in dieser Arbeit weiter betrachtet werden. Daneben kommen Mehr-
rechner-DBS aber auch z.B. zur Realisierung sogenannter Non-Standard-DBS /HiRe85/ in Betracht,
mit denen die Vorteile von Datenbanksystemen in neuen Anwendungsgebieten wie etwa VLSI,
CAD/CAM oder Expertensystemen genutzt werden sollen. In einigen Prototyp-Implementierungen
/HMMS87, Reu87, BLDNS87/ wird dabei versucht, Parallelitdt innerhalb einer komplexen TA (Opera-
tion) auszunutzen und durch parallele Bearbeitung reihenfolgeunabhingiger Teiloperationen auf einem
Mehrrechner-System moglichst kurze Antwortzeiten zu erreichen. Obwohl die allgemeinen Mehr-
rechner-Architekturen, die im néchsten Kapitel genauer vorgestellt werden, auch fiir Non-Standard-
DBS anwendbar sind, ergeben sich bei der Realisierung signifikante Abweichungen und Erweiterun-
gen, auf die in dieser Arbeit nicht néher eingegangen werden kann. So muf} in Entwurfsumgebungen
z.B. ein vollkommen neues TA-Konzept entwickelt werden, das die addquate Verarbeitung sehr
langer Entwurfs-TA sowie die Kooperation zwischen mehreren Designern unterstiitzt /KLMP84,
BKXKS85, HHMMS7/.

Ein zentrales Entwurfsproblem bei Mehrrechner-DBS ist, daf} allen Anwendungen das Bild einer zen-
tralen Datenbank zu zeigen ist - unabhingig davon, ob alle Rechner auf die ganze Datenbank oder
nur auf eine Partition von ihr zugreifen konnen, ob Teile der Daten repliziert verwaltet werden oder
nicht, oder wo die TA ausgefiihrt wird (Ortstransparenz). Desweiteren ist einem Benutzer - wie
schon bei zentralisierten DBS - durch geeignete Synchronisationsmafinahmen die konkurrierende Ver-
arbeitung anderer TA zu verbergen (logischer Einbenutzerbetrieb) und die Konsistenz der Daten darf
trotz Mehrbenutzerbetrieb nicht gefihrdet werden. Die geforderte Fehlertransparenz schlielich ver-
langt die Bereitstellung von geeigneten Recovery-Strategien, mit denen z.B. die Ausfallbehandlung
fiir einen Rechner durch die iiberlebenden Prozessoren vorgenommen werden kann.

Die Realisierung der Synchronisationskomponente, die in einem Mehrrechner-DBS entscheidenden
Einfluf} auf die Leistungsfdhigkeit hat, steht im Mittelpunkt dieser Arbeit. Dabei werden eine Reihe
neuer Synchronisationsprotokolle fiir Hochleistungs-DBS entwickelt, die mit einem moglichst gerin-
gen Ausmal an Interprozessor-Kommunikationen auskommen, da nur so die geforderten hohen TA-
Raten und kurzen Antwortzeiten erreichbar sind. Neben einem qualitativen Verfahrensvergleich wer-
den die vielversprechendsten Konzepte durch detaillierte und realititsnahe Simulationen quantitativ
bewertet und ihr Verhalten analysiert.

Bevor auf die Realisierung der Synchronisationskomponente in Hochleistungs-DBS genauer eingegan-
gen werden kann, ist es zunichst erforderlich, die betrachteten Typen von Mehrrechner-DBS genauer
festzulegen, kennzeichnende Eigenschaften herauszuarbeiten und eine Beurteilung mit Hinblick auf
die Realisierung von Hochleistungs-DBS vorzunehmen. Diesen Aufgaben widmet sich das nidchste
Kapitel, in dem zur besseren Orientierung als erstes eine Klassifikation von Mehrrechner-DBS vor-
gestellt wird. Wie sich zeigt, eignen sich primér zwei allgemeine Mehrrechner-Architekturen - DB-
Sharing /Reu85a, Rah86¢c/ und DB-Distribution genannt - zur Realisierung von Hochleistungs-DBS.
Die kennzeichnende Eigenschaft von DB-Sharing ist, dal jeder Rechner direkt auf die gesamte Daten-
bank (alle Platten) zugreifen kann, wihrend bei DB-Distribution eine Partitionierung der Externspei-
cher vorliegt. Ein Vergleich der beiden Architekturklassen 148t erkennen, dafl zur Realisierung von
Hochleistungs-DBS wichtige Vorteile fiir DB-Sharing sprechen, obwohl sich bisherige Forschungs-



aktivititen und Systementwicklungen vorwiegend auf DB-Distribution-Systeme, zu denen auch die
verteilten DBS ziihlen, konzentrierten. DB-Sharing-Systeme erlangten dagegen erst in jiingster Zeit
zunehmendes Interesse; die Konzeption und quantitative Bewertung der Synchronisationsverfahren in
dieser Arbeit wird daher auch schwerpunktmiBig fiir diese noch relativ wenig erforschte Systemklasse
vorgenommen.

Den AbschluB von Kapitel 2 bildet eine Zusammenstellung von Schliisselkonzepten, die zur Errei-
chung hoher TA-Raten und hoher Verfiigbarkeit von groer Bedeutung sind.

Im zweiten Teil der Arbeit werden zunichst die fiir die Synchronisation grundlegenden Annahmen
und Definitionen vorgestellt, so der zentrale Begriff der Serialisierbarkeit als weithin akzeptiertes
Korrektheitskriterium sowie die Unterscheidung verschiedener Konsistenzebenen. Danach werden in
knapper Form die wichtigsten Synchronisationstechniken, die fiir zentralisierte und verteilte DBS
bekannt sind, beschrieben und systematisiert. Eigene Vorschlige in Teil II betreffen vor allem
sogenannte optimistische Synchronisationsverfahren.

Der dritte Teil dieser Arbeit widmet sich der Konzeption und qualitativen Beurteilung neuer Synchro-
nisationstechniken fiir DB-Sharing-Systeme. Hierzu wird zunichst das Systemmodell der betrachteten
Architektur prizisiert, und es werden die vielfdltigen Beziehungen zwischen den DB-Sharing-System-
komponenten herausgearbeitet. Eine Klassifizierung der vorgestellten Synchronisationskonzepte unter-
teilt diese in Sperrverfahren und optimistische Protokolle, die entweder unter zentraler oder verteilter
Kontrolle ablaufen konnen. Bei dem Entwurf der einzelnen Verfahren wird stets das Zusammenspiel
zwischen Synchronisation und den anderen Systemkomponenten, vor allem der Systempuffer-
verwaltung, der Recovery-Komponente und der Lastkontrolle, in die Uberlegungen einbezogen, um so
eine abgestimmte Gesamtkonzeption zu ermoglichen. Dies gilt in besonderem MaSe fiir das vielver-
sprechende Primary-Copy-Sperrverfahren, dessen Realisierung und Zusammenwirken mit anderen
Systemfunktionen ausfiihrlich dargestellt werden. Neben den grundlegenden Techniken werden fiir
alle Protokolle auch vielfiltige Optimierungsmdglichkeiten und Entwurfsalternativen beriicksichtigt.
Den AbschluB von Teil III bildet ein qualitativer Leistungsvergleich der vorgestellten Konzepte und
Verfahren.

Im vierten Teil, der sich der quantitativen Bewertung der Synchronisationsverfahren widmet, werden
zundichst existierende Leistungsanalysen fiir zentralisierte und verteilte DBS sowie fiir DB-Sharing-
Systeme zusammengestellt und analysiert. Es folgt dann die Darstellung eines umfangreichen und
detaillierten Simulationssystems, das die wichtigsten funktionellen Komponenten eines DB-Sharing-
Systems nachbildet und die quantitative Bewertung der neu entworfenen Synchronisationsverfahren
zuldft. Die Beschreibung und Analyse der Simulationsergebnisse konzentriert sich dabei v.a. auf das
Primary-Copy-Sperrverfahren sowie auf optimistische Protokolle, die auf einer Token-Ring-Topologie
basieren.

Am Ende werden die wesentlichen Erkenntnisse und Beobachtungen der vorliegenden Untersuchung
zusammengefafit und eine Reihe von SchluBfolgerungen und Empfehlungen gegeben.



2. Mehrrechner-Datenbanksysteme

Nachdem die wichtigsten Anforderungen an Mehrrechner-DBS in der Einleitung spezifiziert wurden,
soll hier zunidchst eine Klassifikation grundlegender Mehrrechner-Architekturen vorgenommen wer-
den. In Abschnitt 2.2 folgt dann ein qualitativer Vergleich zwischen dem DB-Sharing- und dem DB-
Distribution-Ansatz mit Hinblick auf die Realisierung von Hochleistungs-DBS. Danach werden in 2.3

noch eine Reihe von Schliisselkonzepten zur Realisierung von TA-Systemen hoher Leistungsfihigkeit
angegeben.

2.1 Klassifikation von Mehrrechner-DBS

Zentrale Merkmale unseres in Abb. 2.1 gezeigten Klassifikationsschemas /HiRa86/ sind die Kriterien
*Zugriffsarten auf Externspeicher’ sowie 'Rechnerkopplung’, die zu einer Separierung von drei all-
gemeinen Architekturklassen fiir Mehrrechner-DBS /Sto86, Reu86b/ fiihren:

1. Eng gekoppelte Mehrrechner-DBS (shared memory)

2. DB-Sharing (shared disk)

3. DB-Distribution (shared nothing).

Mehrrechner - DBS

\

ialisiert
Prozessor : allgemein spezialisi
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Abb. 2.1: Klassifikationsschema fiir Mehrrechner-Datenbanksysteme

Diese Klassenbildung wird nun durch die Beschreibung der einzelnen Kriterien niher charakterisiert,
um so die wesentlichen Unterschiede sowie eine verfeinerte Aufteilung innerhalb der Klassen heraus-
zuarbeiten. Bei der Wahl der Prozessoren konzentrieren wir uns dabei auf allgemeine Verar-
beitungsrechner im Gegensatz zu Spezialprozessoren, wie sie typischerweise in Datenbank-
maschinen /Amb85, BoRe85, Hsi83, Mal84/ eingesetzt werden. Denn mit Spezialrechnern, die eine
funktionsorientierte Verteilung der Last verlangen, wird generell die Last-Balancierung, die
Verfiigbarkeit im Fehlerfall sowie modulares Wachstum wesentlich schwieriger als in homogen auf-
gebauten Architekturen. Aulerdem sind DB-Maschinen meist auf die parallele Bearbeitung méchtiger



Operationen (Suchfrage, Verbund) ausgelegt, wihrend in TA-Systemen typischerweise sehr kurze
DB-Operationen mit einfachem Satzzugriff dominieren. Neuere Vorschlige zur Realisierung von
Hochleistungs-TA-Systemen unter Nutzung von Spezialprozessoren verkdérpern der ’Transaction
Pipeline Processor’ (TPP /Reu85b/) sowie der sogenannte Datacycle-Ansatz /HeGo87/.

Bei der Externspeicheranbindung unterscheiden wir zwischen partitioniertem und gemeinsamem
Zugriff:

Partitionierter Zugriff

Beim partitionierten Zugriff, der die Klasse der DB-Distribution-Systeme kennzeichnet, ist jedes
Plattenlaufwerk genau einem Rechner zugeordnet; es findet also eine Partitionierung der Platten-
peripherie und der darauf gespeicherten Daten statt. Da ein Rechner nur zu seiner Partition direkten
Zugriff hat, ist die TA-Verarbeitung in der Regel verteilt (Austauschen externer Daten, Verschicken
von DB-Operationen). Die Plattenzuordnung ist prinzipiell statisch; sie kann zwar geindert werden -
z.B. beim Rechnerausfall oder bei Konfigurationséinderung -, jedoch ist damit ein erheblicher Auf-
wand verbunden (Multi-Ports, Verlegen von Kabeln u.4.).

Die Partitioniering der Plattenlaufwerke impliziert nicht notwendigerweise die strikte Partitionierung
der Datenbank; vielmehr konnen die Daten teilweise oder vollkommen repliziert an mehreren bzw.
allen Knoten gespeichert werden. Eine solche Replikation ist jedoch allenfalls in verteilten DBS
/BEKKS84/ - also ortsverteilten DB-Distribution-Systemen - von Bedeutung (hohere Verfiigbarkeit,
insbesondere bei "Katastrophen’; schnellerer Lesezugriff), wenngleich sie sich bei einer hohen Ande-
rungsintensitit leistungsmindernd auswirken kann (Aufwand zur Akalisierung der Replikate). Im
rein lokalen Fall dagegen machen schnelle Kommunikationsverbindungen die Fiihrung von Replikaten
fiir effiziente Abfrageoperationen i.a. {iberfliissig; Fehlertoleranz gegeniiber Externspeicherausfillen
148t sich einfacher durch Spiegelplatten erzielen. In lokal angeordneten DB-Distribution-Systemen
gehen wir daher von einer strikten DB-Partitionierung (Datenverteilung) aus.

Gemeinsamer Zugriff

Hierbei hat jeder Prozessor direkten Zugriff auf alle Platten (Daten); die erforderliche Kanalkopplung
impliziert eine lokale Aufstellung aller Rechner. Wegen der Erreichbarkeit aller Daten kann eine TA
beim gemeinsamen Zugriff (DB-Sharing bzw. enge Kopplung) prinzipiell vollstindig in einem
Rechner bearbeitet werden. Wihrend die Koordinierung der Plattenzugriffe bei der engen Kopplung
tiber die gemeinsam benutzte Betriebssystemkopie erfolgen kann, sollte bei DB-Sharing die Synchro-
ﬁisierung und Optimierung der Zugriffsbewegungen in den (intelligenten) Plattenkontrollern erfolgen.
In den heutigen Computer-Systemen kénnen jedoch meist nur bis zu acht Rechner (iiber Multi-Ports)
an eine Platte angeschlossen werden, neben den hohen Kosten des Mehrfachanschlusses v.a. durch
die meist relativ langsamen Kanalkopplungen (3-5 MB/s) verursacht. Durch Verwendung sehr
schneller Lichtwellenleiter lassen sich jedoch solche Beschrinkungen weitgehend aufheben, wobei
natiirlich zur Vermeidung von Engpissen die Daten auf eine ausreichende Menge von Plattenlauf-
werken zu verteilen sind. Eine flexible Plattenanbindung fiir mehr als acht Rechner wird bereits bei
den DEC VAX-Clustern /KLS86/ angeboten, wobei anstelle der iiblichen Kanalbefehle eine nachrich-
tenorientierte E/A-Schnittstelle verfolgt wird. Dabei werden alle Plattenzugriffe iiber spezielle
Platten-Server abgewickelt, von denen allerdings zur Umgehung von Engpissen eine ausreichende
Anzahl vorliegen muB. Uber die damit erreichbaren Zugriffszeiten, die natiirlich in etwa denen bei
direkter Plattenanbindung entsprechen miissen, werden jedoch keine Angaben gemacht.



Die Rechnerkopplung hat weitreichende Auswirkungen auf die Kooperation und Kommunikation
zwischen Rechnern und Prozessen. Dabei unterscheiden wir zwischen enger (tightly coupled), loser
(loosely coupled) und naher (closely coupled) Kopplung (*):

Enge Kopplung

Bei der engen Kopplung teilen sich alle Rechner einen gemeinsamen Hauptspeicher, und es existiert
nur eine Kopie von Betriebssystem (BS) und Datenbankverwaltungssystem (DBVS). Der gemeinsame
Hauptspeicher erlaubt eine sehr effiziente Kooperation/Kommunikation zwischen den Prozessoren,
und ein ’single system image’ ist von vorneherein gegeben (nur eine BS-Kopie).

Allerdings verursachen gemeinsamer Hauptspeicher und Kommunikationspfade oft schon bei wenigen
Rechnern Engpisse, so dafl meist nur 2 bis 4 Rechner eng gekoppelt werden. Zwar werden zur Redu-
zierung der Hauptspeicherzugriffe iiblicherweise schnelle Cache-Speicher in jedem Prozessor vorgese-
hen, doch wird damit das Problem der Cache-Invalidierungen eingefiihrt: Anderungen in einem Cache
hinterlassen veraltete Objektkopien in den anderen Caches bzw. im Hauptspeicher. Die Losung dieses
Cache-Invalidierungsproblems, zu dem eine Vielzahl von Vorschligen existieren /ArBa86, BiDeS86,
YYF85/, erfordert aber meist zusitzliche Kommunikationen und verkompliziert die Behandlung von
Prozessorausfillen. Ein grofer Nachteil der engen Kopplung liegt auch in der Gefahr der Fehlerfort-
pflanzung (gemeinsamer Hauptspeicher, nur eine Kopie von BS und DBVS), welche die Erfiillung
der skizzierten Verfiigbarkeitsanforderungen i.a. unmoglich macht.

In letzter Zeit sind eine Reihe von eng gekoppelen Systemen entwickelt worden, mit denen die
Fehlertoleranz sowie Erweiterbarkeit socher Systeme verbessert werden soll (z.B. Synapse /Jon83,
Ong84, NeIn85/, Seqouia /Ber86/ oder Elxi /OKS83, Ols85, San86/). Jedoch verfiigen auch diese
Systeme im besten Fall iiber etwa 50 MIPS Gesamtkapazitit, so daB sie die hohen Durchsatzanforde-
rungen nicht erfiillen konnen. Aus den genannten Griinden kommen die eng gekoppelten Systeme zur
Realisierung von Hochleistungssystemen nicht wirklich in Betracht. Sie konnen jedoch als Knoten
innerhalb von DB-Sharing- oder DB-Distribution-Systemen verwendet werden.

Lose Kopplung

Hierbei besitzt jeder Rechner einen eigenen Hauptspeicher und eine separate Kopie von BS und
DBVS (autonome Rechner). Die Kommunikation zwischen den Rechnern geschieht ausschlieflich
iiber Nachrichten, die iiber Leitungen ausgetauscht werden. Die Platten konnen von den Rechnern
privat (DB-Distribution) oder gemeinsam (DB-Sharing) benutzt werden.

Da kein gemeinsamer Hauptspeicher mehr als Engpafl vorhanden ist, verspricht die lose Kopplung
den Vorteil einer besseren Erweiterbarkeit (groflere Anzahl von Rechnern). Die hohere Entkopplung
durch die eigenen BS-Kopien bzw. lokalen Hauptspeicher 148t auch eine erhohte Verfiigbarkeit
gegeniiber der engen Kopplung zu. Fehler in der BS-Software haben nur noch lokale Auswirkungen.

Hauptnachteil der losen Kopplung ist die teuere Kommunikation zwischen den Rechnern, die es
selbst bei hohen Bandbreiten nicht erlaubt, synchron (d.h. ohne die CPU freizugeben) auf eine

* Eng gekoppelte Systeme werden auch hiufig als Mehr- oder Multiprozessor-Systeme bezeichnet, zur Ab-
grenzung von Mehrrechner-Systemen (bzw. Multicomputer-Systemen), welche aus einer Menge autonomer
Rechnerknoten bestehen /Sch83/. Bei den Mehrrechner-Systemen wird in /Neh87/ weiter unterschieden zwi-
schen nachrichtengekoppelten, speichergekoppelten und hybrid gekoppelten Systemen. Wihrend lose gekop-
pelte Systeme den nachrichtengekoppelten Mehrrechner-Systemen entsprechen, sind hybrid gekoppelte Syste-
me in unserer Terminologie der 'nahen Kopplung’ zuzurechnen.



Antwort zu warten (-> ProzeBwechsel). Zur Eingrenzung des Kommunikationsaufwandes sollten daher
neben einem schnellen Kommunikationssystem auch effiziente Kommunikationsprimitive und billige
ProzeBwechsel zur Verfiigung stehen. Zusitzlich ist die Nachrichtenanzahl durch den Entwurf geeig-
neter Algorithmen zu reduzieren.

Nahe Kopplung

Ziel einer nahen Rechnerkopplung ist es, die Vorteile der engen und der losen Kopplung zu vereinen,
ohne die jeweiligen Nachteile in Kauf zu nehmen. So soll unter Beibehaltung einer ausreichenden
Verfiigbarkeit und Erweiterbarkeit - zumindest fiir Teilaufgaben - eine #hnlich effiziente Inter-
prozessor-Kommunikation wie bei der engen Kopplung erreicht werden. Dazu verfiigt, wie bei der
losen Kopplung, jeder Rechner iiber einen eigenen Hauptspeicher sowie eine eigene BS- und DBVS-
Kopie. Eine effiziente Kommunikation kann z.B. iiber gemeinsam benutzte (méglicherweise nicht-
fliichtige) Halbleiter-Speicherbereiche oder spezielle Hardware-Einheiten (z.B. zur Synchronisation)
geschehen. Dabei sollte eine Antwort auf eine Anfrage in wenigen Mikrosekunden méglich sein, um
ein synchrones Warten ohne ProzeSwechsel zu erlauben.

Die nahe Kopplung setzt voraus, daB alle Rechner in rdumlicher Nachbarschaft angeordnet sind. Fiir
DB-Distribution erscheint eine solche Kopplung weniger erstrebenswert, weil damit die ’shared
nothing’-Eigenschaft, die Voraussetzung fiir eine mogliche Ortsverteilung ist, verletzt wiirde. Bei
DB-Sharing dagegen erdffnen sich durch die nahe Kopplung eine Reihe vielversprechender Optimie-
rungsmoglichkeiten (z.B. Erweiterung der Speicherhierarchie um einen globalen Systempuffer oder
fiir Synchronisationszwecke /Rah86b, HdRa87/). In Kapitel 10.4 wird die nahe Kopplung bei DB-
Sharing noch genauer diskutiert werden. Zumeist gehen wir jedoch in dieser Arbeit von einer losen
Rechnerkopplung aus, die prinzipiell die beste Verfiigbarkeit und Erweiterbarkeit gestattet.

Unser letzter Klassifikationspunkt, der schon mehrfach angesprochen wurde, betrifft die rdumliche
Aufstellung der Rechner. So ist eine ortsverteilte Anordnung der Rechner, die nur relativ geringe
Bandbreiten (z.B. 1-100 KB/s) zuldBt, nur bei DB-Distribution méglich (verteilte DBS). Die Reali-
sierung von Hochleistungs-DBS verlangt jedoch ein sehr schnelles Kommunikationssystem, so daB
hierzu praktisch nur lokale Mehrrechner-DBS (z.B. mit 1-100 MB/s) in Frage kommen.

Nachdem wir die eng gekoppelten Systeme schon weiter oben ausgeklammert haben, stellt sich nun
vor allem die Frage nach der Tauglichkeit des DB-Sharing- bzw. des DB-Distribution-Ansatzes.
Dieser Frage soll im nichsten Abschnitt nachgegangen werden.

AbschlieBend sei noch darauf hingewiesen, da mit der vorgestellten Klassifikation von Mehrrechner-
DBS keineswegs alle Realisierungsformen verteilter TA-Systeme erfaft sind, weil diese auch durch
eine Verteilung innerhalb des DC-Systems realisierbar sind /H#u85, Mey87/. Besonderheiten bei
heterogenen Mehrrechner-DBS /GILu84,GIPo86/, bei denen auf den einzelnen Rechnern DBVS und
BS unterschiedlichen Typs laufen konnen, werden in dieser Arbeit ebenfalls nicht betrachtet.

2.2 DB-Sharing vs. DB-Distribution

Die Grobstruktur von DB-Sharing- und DB-Distribution-Systemen ist in Abb. 2.2 dargestellt. Wir
gehen hierbei, wenn nichts anderes gesagt wird, von einer lokalen Anordnung sowie einer losen Kop-
plung der Rechner aus. Die rdumliche Nachbarschaft der Rechner erlaubt nicht nur schnelle
Kommunikationsverbindungen, sondern auch eine Terminal-Anbindung iiber mehrere Front-Ends, die
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gewisse Aufgaben des DC-Systems wie etwa Verteilung der TA und der Lastkontrolle iibernehmen.
Fiir die Bearbeitung einer TA kann dabei prinzipiell jeder Rechner ausgew#hlt werden; die Auswahl
des Rechners kann so (im Gegensatz zu ortsverteilten Systemen) z.B. auch unter Beriicksichtigung
der aktuellen Rechnerauslastung erfolgen.

TA-Verteiler TA-Verteiler
Front-Ends (Lastkontrolle) (Lastkontrolle)
Kommmunikations— l I
system [ | ] I [ |
DB/DC DB/DC DB/DC DB/DC DB/DC ¥ DB/DC
allgemeine 1 2 o n 1 2 ‘ n
Rechner
R1 sp1 R2 Sp2 R ' SPn R1 Ssp1 R2 SP2 R - SPn
Extern-
DB-Sharing DB-Distribution

Abb. 2.2: Grobarchitektur von DB-Sharing- und DB-Distribution-Systemen

Wie angedeutet verfiigt jeder Rechner iiber einen eigenen Systempuffer (SP) sowie eine eigene DC-
Komponente. Der entscheidende Unterschied zwischen beiden Architekturklassen liegt in der Zuord-
nung der Externspeicher zu den Rechnern:

- Bei DB-Sharing konnen alle Rechner (DBVS) direkt auf alle Externspeicher und damit auf alle
Daten der DB zugreifen.

- Bei DB-Distribution verwaltet jeder Rechner bzw. jedes DBVS eine Partition der DB und kann
jeweils nur auf seine Partition direkt zugreifen. Daten aus anderen Partitionen miissen explizit
angefordert und ausgetauscht werden.

Aus der Art der Externspeicheranbindung ergeben sich weitreichende Konsequenzen beziiglich der
Tauglichkeit, die in der Einleitung genannten Anforderungen an Hochleistungs-DBS erfiillen zu
konnen als auch fiir die Realisierung einzelner Systemkomponenten. Bisherige Vergleiche der beiden
Architekturklassen /Tra83,Sho86,St086,Reu86b,CDY86/ fiihrten teilweise zu gegensitzlichen Ein-
schitzungen, vor allem dadurch bedingt, daB oft wichtige Aspekte unberiicksichtigt blieben. Die fol-
gende Gegeniibersteliung beider Systemarchitekturen stiitzt sich auf der Untersuchung /H#Ra87/ (die
wiederum auf /Hér86, HiRa86/ basiert) ab, in der eine ausfiihrliche Bewertung hinsichtlich einer
Vielzahl von Kriterien vorgenommen wurde.

Fiir den DB-Distribution-Ansatz sprechen im wesentlichen zwei Gesichtspunkte: die Rechner kdnnen
sowohl lokal als geographisch verteilt angeordnet sein, und es kann bei der Realisierung auf vielzih-
lige Erkenntnisse und Losungsvorschlige aus dem Gebiet der verteilten DBS zuriickgegriffen werden.
Die Ortsverteilung der Rechner erlaubt es, in groBen Unternehmen eine Anpassung an lokale
Bediirfnisse vorzunehmen (Systemleistung vor Ort), und sie ist Voraussetzung fiir eine schnelle
Katastrophen-Recovery. Hierzu kann man n#mlich alle Daten vollstindig repliziert in zwei (oder
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mehr) geographisch verteilten Rechenzentren fiihren, so daB im Katastrophenfall die Verarbeitung am
iiberlebenden Zentrum fortgesetzt werden kann. Im Normalbetrieb wird die TA-Last unter beiden
Zentren aufgeteilt, und die Anderungen werden untereinander ausgetauscht /GrAn85/.

Die Anzahl verfiigbarer Losungsvorschlige und Implementierungen spricht auch klar fiir DB-
Distribution, da das Gebiet der verteilten DBS seit iiber 10 Jahren intensiv bearbeitet wird.
Zumindest einfache verteilte. DBS werden bereits von vielen DBS-Hersteller angeboten, so daB die
Erstellung leistungsfihigerer Systeme ggf. auf vorhandener Software aufbauen kann. Als Parade-
beispiel steht hier Tandem, das sein Encompass-System /Bor84, Hel85a/ zunehmend in Richtung
"Hochleistungseigenschaft’ entwickelt /Hel85by/.

DB-Sharing dagegen ist ein relativ neuer Ansatz. Eine erste Realisierung stellt das auf zwei Rechner
beschrinkte IMS Data Sharing /IMS81, Kee82, SUW82/ dar, das aber keine Hochleistungsfihigkeiten
aufweist. Neuere System- und Prototyp-Entwicklungen streben jedoch verbesserte Fehlertoleranz- und
Leistungsmerkmale an; zu nennen sind hier Computer Console’s Power System 5/55 /WIH83/, das
AIM/SRCF-System (Shared Resource Control Facility /AIM86/), DCS (Data Sharing Control System
/Sek84/) sowie das Amoeba-Projekt /Tra83, Sho85/. Die DEC VAX-Cluster /KLS86/, von denen
1985 bereits rund 2000 Installationen existierten, dhneln zwar auch der DB-Sharing-Architektur,
jedoch handelt es sich dabei um kein Datenbanksystem. '

Wie sieht es aber mit der Eignung hinsichtlich der Erfiillung der zentralen Anforderungen an
Hochleistungs-DBS - also hohe TA-Raten, hohe Verfiigbarkeit, Erweiterbarkeit und Handhabbarkeit -
aus? Wie die Diskussion zeigen wird, ergeben sich hier zumindest fiir die drei zuletzt genannten
Punkte deutliche Nachteile fiir DB-Distribution, die alle auf die Notwendigkeit der Datenpartitio-
nierung zuriickzufijhren sind. Denn da diese nur selten und mit hohem Aufwand geiindert werden
kann, wird die Flexibilitit des Systems, auf Anderungen zu reagieren, stark eingeschrinkt.

Verfiigbarkeit: Bei DB-Sharing kénnen nach Ausfall eines Rechners die iiberlebenden Prozessoren
weiterhin alle Daten erreichen, so daB auf ihnen nach bestimmten Recovery-MaBnahmen die
gescheiterten TA wiederholt und die laufende TA-Last gleichmaBig aufgeteilt werden kénnen. DB-
Distribution dagegen erfordert nach erfolgreicher Recovery die Ubernahme der ausgefallenen Partition
durch die iiberlebenden Rechner, um die Erreichbarkeit der Daten zu gewshrleisten (Anbindung jeder
Platte an mindestens zwei Rechner). Da i.a. ein Rechner die gesamte Partition des ausgefallenen
Rechners iibernehmen muB, wird dieser wihrend der Ausfallzeit leicht iiberlastet. Eine ungiinstige
i,astverteilung fithrt zwangsldufig zu LeistungseinbuBen.

Erweiterbarkeit: Bei DB-Distribution erzwingt die Hinzunahme eines Rechners die Neuaufteilung
der Datenbank (N -> N+1), was nur sehr umstindlich (Anderung der Externspeicherzuordnung) und
oft nicht im laufenden Betrieb mbglich ist. Eine ausreichende Flexibilitit zur Anderung der Datenver-
teilung bieten zudem nur relationale DBS (horizontale oder vertikale Partitionierung von Relationen),
da in hierarchischen und netzwerkartigen Datenmodellen i.a. nur sehr grobe Verteileinheiten méglich

sind (z.B. Segmente, Areas, Satztypen). Hier konnen Umverteilungen sogar Programménderungen zur
Folge haben (*).

* Ein weiterer Punkt, der gegen die Verwendung nicht-relationaler DBS bei DB-Distribution spricht, ist der zu
erwartende hohe Kommunikationsaufwand. Denn mit den satzorientierten DML-Befehlen, die méglicherweise
noch von mehreren Rechnemn zu bearbeiten sind, ist der Kommunikations-Overhead fiir eine entfernte Bear-
beitung oft hoher als die Verarbeitungskosten der Operation selbst /Sto80/.



12

Bei DB-Sharing dagegen wird ein neuer Rechner mit allen Platten verbunden; es ist keine Daten-
verteilung vorzunehmen. Insbesondere ist der Ubergang von einem zentralisierten System zu DB-
Sharing ohne Anderung existierender Datenbanken oder Anwendungsprogramme moglich, unabhingig
davon, welches Datenmodell eingesetzt wird. Allerdings erschwert die gemeinsame Plattenanbindung
bei DB-Sharing den Einsatz sehr vieler Rechner, was jedoch bei Verwendung leistungsfihiger Knoten
(z.B. 20-50 MIPS) keine Einschrdnkung fiir die nidchste Zukunft bedeutet. Auflerdem ist auch bei
DB-Distribution wegen der vorzunehmenden Datenverteilung meist nur eine begrenzte Rechneranzahl
sinnvoll einsetzbar. In einer analytischen Untersuchung /DIY86/ wurde ermittelt, daB es unter Lei-
stungsgesichtspunkten ohnehin ratsamer ist, eine kleinere Anzahl (<= 10) leistungsfihiger Rechner zu
koppeln als eine groBere Anzahl kleinerer Rechner. Denn bei langsameren Rechnern verldngert sich
die Antwortzeit der TA und damit werden mehr Synchronisationskonflikte verursacht (Sperren wer-
den ldnger gehalten u.4.), was wiederum zu DurchsatzeinbuBen und weiteren Antwortzeitverschlechte-
rungen fithrt. Unsere Uberlegungen fiir DB-Sharing in Teil Il und IV der Arbeit orientieren sich
daher an Systemen mit relativ wenigen, aber leistungsstarken Rechnern.

Das Hinzufiigen neuer Platten/Daten ist bei DB-Sharing auch wesentlich einfacher als bei DB-
Distribution. Vor allem braucht keine Entscheidung dariiber getroffen zu werden, welchem Rechner
die neuen Platten/Daten zuzuordnen sind.

Handhabbarkeit: Hier ergeben sich ebenfalls Nachteile fiir DB-Distribution, da die Erstellung und
Anderung der Datenpartitionierung (physischer DB-Entwurf) sehr schwierig und nur teilweise auto-
matisierbar ist. Daher 14t sich auch die Verteilung der Daten gegeniiber Systemverwalter oder Daten-
bankadministrator i.a. nicht verbergen (kein ’single system image’). Die ortsverteilte Anordnung der
Rechner kann zwar organisatorische Vorteile mit sich bringen, andererseits verkompliziert sich damit
die Verwaltung des Gesamtsystems, und in der Regel ist in jedem Knoten qualifiziertes Bedienperso-
nal vorzusehen.

Eine Beurteilung hinsichtlich der Erreichbarkeit hoher TA-Raten und kurzer Antwortzeiten ist auf der
gewihlten Betrachtungsebene natiirlich nur schwer moglich, da hier die Realisierung der einzelnen
Systemfunktionen sowie die Charakteristika der jeweiligen TA-Last entscheidenden EinfluB haben.
Die Realisierung des Systems ist dabei auch entscheidend von der Art der TA-Bearbeitung
abhiéngig:

Bei DB-Distribution konnen nur Daten der lokalen Partition direkt referenziert werden, externe Daten
werden durch Daten- oder Funktionsaustausch besorgt (I/O-request shipping vs. function-request/
DB-call shipping /YCDT86/). Die iibliche Vorgehensweise ist hierbei das Verschicken von DB-
Operationen, die dann durch eigens erzeugte Sub-TA abgearbeitet werden. Bei TA-Ende sind alle
Sub-TA in ein rechneriibergreifendes Mehr-Phasen-Commit-Protokoll (z.B. 2PC) einzubeziehen, um
die Atomizitdt der Gesamt-TA zu gewihrleisten. Verteilt ist auch das Zuriicksetzen einer TA, die auf
externe Daten zugegriffen hat.

Im Gegensatz dazu kann bei DB-Sharing jede DB-Operation einer TA vollstindig lokal bearbeitet
werden, da alle Daten direkt erreichbar sind. Kommunikation wird hier im wesentlichen nur zur Syn-
chronisation bendtigt sowie zum Holen von Daten aus fremden Systempuffern. Die rechneriiber-
greifende Synchronisation der Zugriffe auf die gemeinsame Datenbank ist bei DB-Sharing offen-
sichtlich notwendig, um die Konsistenz der Daten und die Ablaufintegritit zu bewahren. Das Holen
von Seiten aus fremden Puffern ist eine Folge des bei DB-Sharing zu ldsenden Veralterungs-
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problems (buffer invalidation), ein analoges Problem zur Cache-Invalidierung bei eng gekoppelten
Multiprozessoren oder der Aktualisierungsproblematik bei replizierten Datenbanken /Rah86a/. Denn
die Anderung einer Seite in einem Systempuffer invalidiert die Kopien dieser Seite in anderen
Puffern und auf der physischen Datenbank. Da der Zugriff auf veraltete Seiten natiirlich zu verhin-
dern ist, miissen ggf. Anderungen aus fremden Puffern angefordert werden.

Die unterschiedliche TA-Bearbeitung ist bei der Realisierung der auf den Front-Ends angesiedelten
Lastkontrolle zu beriicksichtigen. Die zentralen Aufgaben der (globalen) Lastkontrolle /Reu86a,
Rah86d, YBL86, CaLu86, WaMo85/ sind Verteilung und Balancierung der Last, Verhinderung von
Uberlastsituationen sowie groBtmbgliche Ausnutzung und Bewahrung von Lokalitit. Eine neue TA
ist demjenigen Rechner zuzuordnen, bei dem sie einen GroBteil der bendtigten Daten, Sperren u.d.
vorfindet und daher mit moéglichst wenigen Interprozessor-Kommunikationen bearbeitbar ist. Fiir DB-
Sharing bedeutet das, den Rechner zu bestimmen, an dem v. a. eine weitgehend lokale Synchronisa-
tion moglich ist. Fiir DB-Distribution ist der Rechner zu suchen, an dem die meisten der benotigten
Daten direkt zugreifbar sind.

Die Zuordnung einer TA zu einem Rechner (TA-Routing), die i.a. anhand des TA-Typs und ggf. der
aktuellen Parameter erfolgt, ist fiir DB-Distribution vergleichsweise einfach, da hier die aktuelle
Datenverteilung stets bekannt ist. Die statische Verteilung der Daten bedingt allerdings auch eine
geringe Flexibilitit fiir die Lastkontrolle, so daB gréflere Schwankungen im Lastprofil - wie sie oft
mehrmals téglich vorkommen - oder ein Rechnerausfall weit weniger gut verkraftet werden als bei
DB-Sharing. Desweiteren ist die Rechnerauslastung bereits durch die Datenverteilung weitgehend
bestimmt, weil ein Rechner alle Operationen (lokaler und externer) TA auf die ihm zugeordnete
Datenpartition durchfiihren muB. Aufgrund der Lastschwankungen sind somit ungleichmiBige
Rechnerauslastungen und die damit verbundenen Leistungseinbulen vorprogrammiert. Auch das
Ausmaf der Interprozessor-Kommunikationen ist durch die Datenverteilung schon weitgehend fest-
gelegt, da mit der sogenannte Query-Optimierung /BEKKS84,YuCh84/ nur fiir mengenorientierte
Operationen Einsparmdoglichkeiten erreichbar sind, in kommerziellen TA-Systemen jedoch Einzelsatz-
zugriffe dominieren. AuSerdem kann die Query-Optimierung die aktuelle Rechnerauslastung i.a. ohne-
hin nicht beriicksichtigen, da sie aus Effizienzgriinden meist schon zur Ubersetzungszeit der TA-
Programme vorgenommen wird (*).

Bei DB-Sharing dagegen bestehen wesentlich mehr Freiheitsgrade beziiglich der Lastverteilung und
“damit hinsichtlich der Minimierung von Interprozessor-Kommunikationen und der Last-Balancierung.
Denn jede DB-Operation und somit jede TA kann von jedem der Rechner ausgefiihrt werden (es wird
unterstellt, daB die TA-Programme in jedem Rechner verfiigbar sind); ein Objekt kann parallel in ver-
schiedenen Rechnern gelesen werden (Replikation im Puffer). Die DB-Sharing-Architektur erlaubt es
sogar bei Unterlast ganze Rechner fiir andere Aufgaben ’abzustellen’. Dies scheint besonders wichtig,
da das System fiir die Spitzenanforderungen ausgelegt sein muB, die meiste Zeit jedoch weitaus
geringere TA-Raten zu bewiltigen sind.

Um die Flexibilitit und Optimierungsmoglichkeiten der DB-Sharing-Architektur aber nutzen zu

* Noch weniger Moglichkeiten einer globalen Lastkontrolle bestehen in verteilten DBS (ortsverteilten DB-
Distribution-Systeme), da dort Terminals typischerweise einem Rechner fest zugeordnet sind (kein dyna-
misches TA-Routing). Verteilentscheidungen unter Beriicksichtigung der aktuellen Rechnerauslastung sind in
solchen Systemen schon wegen den grofen Entfemungen kaum moglich.



14

konnen, ist nicht nur eine geeignete Realisierung fiir die Lastkontrolle, sondern auch fiir Logging/
Recovery und vor allem fiir die Synchronisationskomponente erforderlich. Denn das verwendete Syn-
chronisationsprotokoll bestimmt bei DB-Sharing entscheidend den zur TA-Bearbeitung erforderlichen
Kommunikationsaufwand. Wie sich zeigen wird, sollte zur Minimierung des Nachrichtenbedarfs
auch das Veralterungsproblem zusammen mit der Synchronisation behandelt werden und eine
effektive Zusammenarbeit mit der Lastkontrolle moglich sein. Mit dem Entwurf und der quantitativen
Bewertung von Synchronisationsprotokollen fiir DB-Sharing, die diese und weitere Anforderungen
(siehe Kap. 3.2) erfiillen, beschiftigen wir uns ausfiihrlich in Teil III und IV dieser Arbeit.

Auch bei der Realisierung von DB-Distribution-Systemen sind einige besondere Schwierigkeiten zu
bewiltigen. Die Hauptprobleme liegen hier im physischen DB-Entwurf (Datenpartitionierung
/SaWi85/), in der im Vergleich zu zentralisierten Systemen und auch DB-Sharing komplexeren Anfra-
gebearbeitung /Moh84/, welche die Datenverteilung beriicksichtigen muB, und - damit verbunden - in
der Verwaltung verteilter Kataloge bzw. Dictionaries /Gra86b/. In verteilten DBS ist auch die Fehler-
behandlung i.a. weit schwieriger als in lokalen Systemen, in denen vor allem das Kommunikations-
system zuverlissiger ausgelegt werden kann. So ist in verteilten DBS z.B. mit Netzwerk-Partitionie-
rungen zu rechnen, wobei Teile des Systems nicht mehr miteinander kommunizieren koénnen; andere
Probleme werden in /Str85/ diskutiert.

Die Ausfilhrungen in diesem Kapitel haben gezeigt, da zur Realisiérung von Hochleistungs-DBS
viele Punkte fiir DB-Sharing sprechen. Der DB-Sharing-Ansatz kann als natiirliche Weiterentwicklung
von zentralisierten DBS auf Mehrrechner-DBS angesehen werden, da beim Ubergang auf ein DB-
Sharing-System keine Anderung bestechender Anwendungsprogramme und Datenbanken notwendig
ist. Mit DB-Sharing wird nicht nur eine einfachere Adaption an eine verminderte oder erhdhte Anzahl
von Rechnern als bei DB-Distribution moglich, sondern auch eine flexiblere Anpassung an
Lastschwankungen. Die groBeren Moglichkeiten zur Last-Balancierung und zur Reduzierung des
Kommunikationsaufwandes bieten ein hoheres Optimierungspotential zur Erreichung eines hohen
Durchsatzes und kurzer Antwortzeiten, wihrend die Leistungsfahigkeit eines DB-Distribution-Systems
bereits mit der statischen Datenpartitionierung weitgehend festgelegt ist. Zusitzliche Leistungsvorteile
diirften sich bei DB-Sharing durch den Einsatz einer nahen Rechnerkopplung ergeben. SchlieSlich ist
die Realisierung eines Hochleistungs-DBS mit DB-Sharing nicht nur auf relationale Systeme
beschrinkt, sondern auch mit netzwerkartigen und hierarchischen Datenmodellen méglich.

2.3 Schliisselkonzepte zur Realisierung von Hochleistungs-DBS

Zur Abrundung der allgemeinen Diskussion iiber Mehrrechner-DBS soll in diesem Abschnitt noch
eine Zusammenstellung wesentlicher Konzepte und Techniken zur Erreichung hoher Leistungsfihig-
keit und hoher Verfiigbarkeit vorgenommen werden.

2.3.1 Techniken zur Erlangung hoher TA-Raten und kurzer Antwortzeiten

Hierzu wurden fiir Mehrrechner-DBS bereits einige zentrale Punkte angesprochen, ndmlich die Be-
grenzung des Kommunikations-Overheads, die Bedeutung der Lastkontrolle (Lastverteilung und
-Balancierung) sowie mogliche Optimierungen iiber eine nahe Rechnerkopplung. Wie wir gesehen
haben, bietet vor allem die DB-Sharing-Architektur beziiglich dieser Punkte ein groBes Optimierungs-



15

potential, sofern sich geeignete Algorithmen etwa bei der Synchronisation oder der Lastkontrolle
finden lassen. Bei der Entwicklung solcher Algorithmen ist insbesondere auf die Minimierung von
’synchronen’ Nachrichten zu achten, fiir die eine TA bis zum Eintreffen einer Antwortnachricht
unterbrochen werden mufl (Antwortzeitverschlechterung). Generell sind zur Begrenzung des Kommu-
nikationsaufwandes ein schnelles Kommunikationssystem wichtig sowie effiziente Kommunikations-
primitive und geringe ProzeBwechselkosten. Einsparungen sind auch méglich durch Biindelung und

gemeinsame Ubertragung von Nachrichten (group request), jedoch ia. zu Lasten der Antwortzeiten
(Biindelungswartezeiten).

Eine weitere leistungsbestimmende Funktion ist die Synchronisationskomponente, nicht nur wegen
ihres Einflules auf den Kommunikationsbedarf. Bei ihrer Realisierung ist auch darauf zu achten, da
eine moglichst hohe Parallelitidt erhalten bleibt, d.h., das AusmaB an TA-Blockierungen und -Riick-
setzungen sollte so gering wie moglich gehalten werden. Die hierfiir in Frage kommenden Synchro-
nisationstechniken werden in den folgenden Kapiteln ausfiihrlich besprochen. ’

Wie schon in zentralisierten DBS, so ist auch in Mehrrechner-DBS die Reduzierung des E/A-
Aufwandes von zentraler Bedeutung fiir die Leistungsfihigkeit des Systems. Eine geringe E/A-
Hiufigkeit setzt eine auf die Anwendung zugeschnittene Wahl von Speicherungsstrukturen und Zu-
griffspfaden voraus. So erlauben Hash-Verfahren und B*-Biume schnellen Schliisselzugriff auf
Datensitze; Clusterbildung gestattet die effiziente Verarbeitung zusammengehériger Daten. Deswei-
teren bestimmen vor allem die Realisierung der Systempufferverwaltung und der Log-Komponente
den zur TA-Verarbeitung anfallenden E/A-Bedarf:

Bei der Systempufferverwaltung kann die Ersetzungsstrategie zur Begrenzung physischer E/A-Vor-
ginge Lokalitit im Referenzverhalten nutzen /EfH#84, HiRe83a/, wobei immer gréBer werdende
Systempuffer (z.B. > 50 MB) die Trefferraten positiv beeinfluen. Einen wichtigen EinfluB auf das
E/A-Verhalten iibt auch die Vorgehensweise beim Ausschreiben geidnderter Datenbankseiten aus. Die
sogenannte NOFORCE-Strategie /HiRe83b/, bei der Anderungen bei EOT nur gesichert, die geiin-
derten Seiten jedoch nicht in die physische Datenbank ausgeschrieben werden miissen, hilft-i.a. E/A
einzusparen. Denn damit kann eine Seite mehrfach geéindert werden, ohne daB ein Ausschreiben not-
wendig wird; diese Akkumulierung von Anderungen zahlt sich vor allem bei groBen Puffern aus.
Desweiteren werden die Antwortzeiten von Anderungs-TA nicht unnétig durch Ausschreibvorginge
erhoht.

Weitere E/A-Einsparungen verspricht man sich von einer erweiterten Speicherhierarchie, insbesondere
durch seitenadressierbare Halbleiterspeicher ('expanded storage’), die derzeit Zugriffszeiten um 1 ms
erlauben. Solche Halbleiterspeicher werden auch in einigen Plattenkontrollern gefiihrt ("disk cache’),
um etwa sequentielle Lesevorginge durch das Laden einer ganzen Spur von der Platte in den Halb-
leiterspeicher (prefetching) zu beschleunigen.

Das Logging sollte vor allem mittels sequentieller E/A (bzw. chained I/O) anstelle von wahlfreier
E/A erfolgen, weil jede wahlfreie E/A die Antwortzeit einer TA um etwa 25-60 ms verldngert. Zur
Erreichung hoher TA-Raten (und zur Begrenzung des Log-Umfangs) sollte v.a. ein eintragsweises
Logging /Reu83/ anstelle von Seiten-Logging durchgefiihrt werden, weil somit ein effektives Grup-
pen-Commit /Gaw85a,DeW84/ erméglicht wird. Dabei wird das EOT einer Gruppe von TA so lange
verzogert, bis die zugehorigen Log-Daten zusammen ausgeschrieben sind. Diese Technik erlaubt es
bei Eintrags-Logging, den Log-Aufwand auf etwa 0.1 - 0.2 Log-E/A pro TA zu begrenzen /Gra85/.
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Nichtfliichtige Halbleiterspeicher (solid state disks) lassen sich auch beim Logging gewinnbringend
einsetzen /CKS86/, da hiermit das Auschreiben der Log-Daten etwa 10-mal so schnell wie mit
sequentieller E/A auf herkommlichen Platten geschehen kann. Allerdings sind solche ’elektronischen
Platten’ erheblich teuerer als konventionelle Platten, so daf ihr Einsatz auf besonders zeitkritische
Funktionen beschrinkt sein diirfte.

Die fiir Hochleistungssysteme obligatorische NOFORCE-S‘rategie erzwingt zur Begrenzung des
REDO-Aufwandes nach einem Rechnerausfall ein Sicherungspunktverfahren als unterstiitzende MaB-
nahme. Da das Ausschreiben aller Anderungen im Systempuffer zur Erstellung des Sicherungspunktes
bei den unterstellten groflen Puffern zu untolerierbar langen Totzeiten fithren wiirde, sind hierzu
sogenannte *fuzzy checkpoints’ /HdRe83b/ die gegebene Alternative.

Hauptspeicher-Datenbanken (main memory databases), die in jiingster Zeit im Mittelpunkt zahlrei-
cher Untersuchungen und Prototyp-Entwicklungen stehen (z.B. /Amm85, DeW84, EiJa86, GLV84,
LeRo85, LeCa86/), versprechen die groftmdglichen E/A-Einsparungen. Dabei kénnen nach dem zu
Beginn erforderlichen Laden der Datenbank von einer Archivkopie simtliche DB-Zugriffe im Haupt-
speicher befriedigt werden. E/A-Vorginge sind damit nur noch fiir Logging-Aktivititen erforderlich,
um nach einem Rechner- oder Hauptspeicher-Ausfall den aktuellen DB-Zustand wiederherstellen zu
konnen. Fiir Hauptspeicher-Datenbanken sind jedoch eine Reihe von Problemen neu zu 18sen, so bei
der Recovery /Hag86, Eic87, LeCa87/, der Query-Bearbeitung oder dem Entwurf von geeigneten
Speicherungsstrukturen /LeCa86/.

Fiir unsere weiteren Uberlegungen spielen Hauptspeicher-Datenbanken vor allem aus zwei Griinden
keine Rolle. Zum einen sind sie primér auf Monoprozessoren oder eng gekoppelte Multiprozessoren
begrenzt, mit deren CPU-Kapazitit sehr hohe TA-Raten (z.B. > 1000 TA/s) nicht zu erreichen sind.
Zum anderen umfassen die Datenbanken groBer Anwender oft Hunderte von Giga-Bytes und kénnen
daher in absehbarer Zukunft nicht vollkommen im Hauptspeicher gehalten werden. Zudem wachsen
der CPU-Bedarf und das Datenvolumen in den hier betrachteten Groanwendungen permanent und oft

schneller als der technologische Zuwachs bei der Kapazitiit einzelner CPUs oder bei der Haupt-
speicher-Grofe.

2.3.2 Fehlertoleranz-Konzepte

Das TA-Konzept /H&Re83b,Gra80/ als fundamentales Konzept in DB/DC-Systemen enthilt bereits
wesentliche Zusicherungen hinsichtlich der Maskierung und Behandlung von Fehlern. Die vier kenn-
zeichnenden Eigenschaften (ACID) definieren eine TA als atomare Einheit der Konsistenz, der Isola-
tion und der Recovery. Die ’Alles-oder-Nichts’-Eigenschaft (Atomizitit) bietet dem TA-Programm
eine Maskierung gegeniiber allen vom System erwarteten Fehlern, die Dauerhaftigkeits-Eigenschaft
garantiert, daB Anderungen erfolgreicher TA alle erwarteten Fehler iiberleben. So wird nach Ausfall
eines Rechners der jiingste TA-konsistente Datenbankzustand wiederhergestellt, in dem die Ande-
rungen aller erfolgreich beendeten TA reflektiert sind, jedoch keinerlei Auswirkungen von TA, die
zum Ausfallzeitpunkt noch in Bearbeitung waren.

Die TA-Eigenschaften spiegeln den TA-Programmen zwar eine fehlerfreie Systemumgebung vor,
garantieren jedoch keineswegs eine hohe Verfiigbarkeit fiir den Benutzer /Hidr87b/, da sie weder das
Auftreten von Fehlern verhindern, noch eine unterbrechungsfreie Recovery zusichern. Hohe Verfiig-
barkeit kann auch bei Ausfall einzelner Komponenten erreicht werden, falls - unter Verwendung
redundanter Komponenten - die Ausfallbehandlung so schnell erfolgen kann, dal keine nicht



tolerierbaren Unterbrechungen entstehen. Jedoch ist der Totalausfall des Terminalnetzes unter allen
Umstidnden zu verhindern, da dessen Reaktivierung bei mehreren tausend Terminals erfahrungsgemif
eine Stunde oder ldnger dauern kann /Gra86a/.

Voraussetzung zur Erlangung einer hohen Fehlertoleranz ist eine ausreichende Redundanz bei allen
wichtigen Hardware- und Software-Komponenten /Kim84/. Dabei ist zur Tolerierung von Einfach-
Fehlern mindestens eine zweifache Auslegung bei all diesen Komponenten vorzusehen. Neben den
bereits in der Einleitung angesprochenen Punkten wie einfache Handhabbarkeit oder dynamische
Konfigurierbarkeit, sind fiir eine hohe Verfiigbarkeit auch geeignete Konzepte zur fehlertoleranten
Ausfithrung, zur fehlertoleranten Speicherung und fehlertoleranten Kommunikation anzubieten. Die
wichtigsten Aspekte dazu sollen im folgenden kurz aufgefiihrt werden; eine ausfiihrlichere Diskussion
findet sich in /Hir87b/ und /Gra86a/. In /Har87b/ werden auch Mefergebnisse an einem fehlertoleran-
ten TA-System (Tandem) vorgestellt, mit denen die durch die Fehlertoleranz-Mechanismen
eingefiihrten Zusatzkosten zum Teil quantifiziert werden konnten.

Fehlertolerante Ausfiihrung
Bei der fehlertoleranten Ausfiihrung von Software unterscheidet man i.a. zwischen drei Konzepten:

- redundante Ausfithrung
- Prozef3-Paare und
- Schattenprozesse.

Bei der redundanten Ausfithrung, die z.B. von Stratus /Hen83,Kas83/ angewendet wird, wird jede
Instruktion parallel in wenigstens zwei CPUs ausgefiihrt und durch Ergebnisvergleich ein stindiger
Selbsttest vorgenommen. Diese Hardware-MaBnahmen zur Fehlertoleranz sind fiir die gesamte Soft-
ware transparent, bieten aber auch keine Hilfe gegeniiber Software-Fehlern und zunéchst auch nicht
gegeniiber transienten Fehlern (da alle beteiligten Prozessoren dieselbe Systemumgebung sehen). Ein
weiterer Nachteil ist, da} die parallel mitlaufenden Prozessoren keine eigene Arbeit verrichten.

Beim Konzept der Prozef3-Paare, das bei Tandem und Auragen /Kim84,Ser84/ sowie in verall-
gemeinerter Form im HAS-Projekt /Agh83,Agh86/ Anwendung findet, soll nach Ausfall des
sogenannten Primary-Prozesses ein bis dahin passiver Backup-Prozefl dessen Aufgaben iibernehmen
(Forward Recovery). Voraussetzung dazu ist, dal der Backup-Proze8} in gewissen Abstinden mit aus-
reichenden Statusinformationen iiber den Verarbeitungszustand im Primary-Prozel informiert wird
{(Checkpointing), was jedoch u.U. sehr teuer werden kann. In Tandem werden ProzeB-Paare daher
mittlerweile nur noch fiir Systemprozesse (etwa im BS-Kern) benutzt /Gra86a/.

Der hohe Checkpointing-Aufwand wird mit Schattenprozessen [Hdr87b/ vermieden, bei denen im
Fehlerfall eine gescheiterte TA vollstindig zuriickgesetzt (Backward Recovery) und danach im
Schattenprozef erneut gestartet wird (*). Bei Protokollierung der Eingabe-Nachrichten durch das DC-
System konnen so zumindest zuriickgesetzte Einschritt-TA fiir den Benutzer transparent wiederholt
werden. Bei Mehrschritt-TA ist dies nur mdglich, solange die bei der Wiederausfiihrung neu abgelei-
teten Nachrichten den urspriinglichen entsprechen /HdMe86b/. Schattenprozesse stellen fiir die
fehlertolerante TA-Verarbeitung das gegebene Konzept, da bei den typischerweise kurzen TA der

* Schattenprozesse konnen im Prinzip als spezielle Form von ProzeS-Paaren aufgefaft werden, deren kenn-
zeichnende Eigenschaft - die riickwirtsorientierte Recovery-Strategie - einen geringen Checkpointing-
Aufwand ermdglicht.
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Aufwand einer redundanten Ausfiihrung oder einer Forward Recovery mit ProzeB-Paaren nicht
gerechtfertigt erscheint. Das Konzept der Schattenprozesse wird u.a. bei Tandem sowie dem
angekiindigten XRF (Extended Restart Facility) fiir IMS verwendet. Bei XRF residieren alle Schatten-
prozesse in einem passiven Backup-Rechner ("Hot Stand-By’), der nach Ausfall des priméren Verar-
beitungsrechners dessen Funktion {ibernimmt /Gaw85b/.

Nach einem Rechnerausfall konnen die gescheiterten TA erst dann in einem anderen Rechner neu
gestartet - werden, nachdem die iiberlebenden Rechner die Crash-Recovery fiir den ausgefallenen Pro-
zessor durchgefiihrt haben. Die sofortige Recovery ist notwendig, um die voin gescheiterten Rechner
gehaltenen Betriebsmittel (z.B. Sperren) schnellstmoglich wieder verfiigbar zu machen und um fiir die
gescheiterten TA noch akzeptable Antwortzeiten zu erzielen. Die Recovery wird dabei mit der (loka-
len) Log-Datei des ausgefallenen Rechners vorgenommen.

Fehlertolerante Speicherung

Schliisseleigenschaft zur fehlertoleranten Speicherung ist die Replikation der Daten auf Gerdten mit
unabhéngigen Fehlermodi /Gra85/. So sollten die fiir TA- und Systemfehler benutzten temporiren
Log-Dateien, die i.a. sowohl UNDO- als auch REDO-Log-Daten halten, zweifach gefiihrt werden
(duplex logging). Zur Behandlung von Plattenfehlern werden iiblicherweise eine oder mehrere
Archiv-Versionen der DB auf Band gehalten. Im Fehlerfall 148t sich mit ihnen der aktuelle DB-
Zustand durch die Nachfiihrung der auf Archiv-Protokolldateien gesicherten Anderungen herstellen
/Reu81,Reu83/. '

Eine andere Form der Datenreplikation zur Behandlung von Plattenfehlern bieten Spiegelplatten.
Weil bei ihnen alle Daten doppelt auf unabhingige Platten geschrieben werden, fiihrt ein einfacher
Plattenfehler zu keiner Unterbrechung und wird automatisch maskiert. Der Nachteil des doppelten
Schreibaufwandes, der bei einer NOFORCE-Ausschreibstrategie (s.0.) nicht zu Lasten der Antwortzeit
zu gehen braucht, diirfte i.a. durch das gréBere Optimierungspotential bei Lesevorgingen kompensiert
werden. Zum Lesen eines Blocks kann ndmlich immer diejenige Platte mit dem geringeren Positio-
nierungsaufwand gewihlt werden. Spiegelplatten bieten zwar eine #uBerst hohe Ausfallsicherheit pro
Plattenpaar (> 1000 Jahre MTBF nach /Gra86a/), sicherheitshalber werden jedoch oft weiterhin
Archiv-Kopien und -Protokolldateien gefiihrt. Denn bei 500 Plattenpaaren ist bereits etwa alle zwei
Jahre wieder mit einem Ausfall zu rechnen.

Eine weitere Form der fehlertoleranten Speicherung stellt dievReplizierung der Daten in verteilten
DBS dar. Mit ihr werden zwar hohe Anderungskosten eingefiihrt; jedoch bietet die rdumliche Sepa-
rierung zusidtzliche Verfiigbarkeitsvorteile verglichen etwa mit Spiegelplatten (andere Umgebung,

anderes Bedienpersonal). Die ortsverteilte Datenreplikation ist auch Voraussetzung fiir eine schnelle
Katastrophen-Recovery (s.o.).

Fehlertolerante Kommunikation

Gemeinsame (Haupt-) Speicher erlauben eine sehr schnelle Kommunikation, Kooperation und Syn-
chronisation zwischen Prozessen bzw. Prozessoren. Andererseits bergen gemeinsame Speicher die Ge-
fahr der Fehlerfortpflanzung und begrenzen Erweiterbarkeit und rdumliche Verteilbarkeit des Systems.

Gesichtspunkte der Verfiigbarkeit, des modularen Wachstums und der verteilten ‘Ausfiihrung sprechen
fiir eine nachrichtenbasierte Schnittstelle zwischen den Software-Komponenten (Prozessen) /Gra85/.
Prozesse und nachrichtenorientierte Kommunikation erlauben eine hierarchische Zerlegung des
Systems in modulare Einheiten sowie die Eingrenzung von Fehlern. Die hoheren Kosten zur Kommu-
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nikation und Synchronisation kénnen jedoch nur mit nachrichtenorientierten BS mit optimierten Kom-
munikationsprimitiven und sehr schnellen ProzeBwechseln (< 500 Instr.) in Grenzen gehalten werden.’

Fehlertolerante Kommunikation erfordert auf der Hardware-Seite mehrfach ausgelegte Kommunika-
tionspfade mit unabhingigen Fehlermodi. Verbindungsorientierte Protokolle (sessions) erlauben die
Behandlung und Maskierung von Kommunikationsfehlern gegeniiber den Anwendungen. So kénnen
z.B. verlorengegangene oder doppelte Nachrichten iiber Timeout-Verfahren oder Sequenznummern
erkannt werden. Bei den oben erwihnten ProzeB-Paaren erlaubt es das Session-Konzept auch bei Aus-

fall eines Primary-Prozesses, auf den Backup-Prozefl umzuschalten und ihn mit den benétigten Nach-
richten zu versorgen /Gra86a/.
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II Allgemeine Synchronisationskonzepte in zentralisierten und verteilten
Datenbanksystemen

Teil I gliedert sich in drei Kapitel. In Kap. 3 werden zunichst eine Einfilhrung in die Synchronisa-
tionsproblematik und grundlegende Begriffsklirungen vorgenommen sowie die Anforderungen an die
Synchronisationskomponente genauer spezifiziert. Es folgen eine Ubersicht iiber Synchronisationsver-
fahren in zentralisierten DBS und eine Beschreibung der wichtigsten Konzepte. In Kap. 5 schlieBlich
werden Synchronisationstechniken fiir verteilte DBS (bzw. DB-Distribution-Systeme) besprochen.

3. Gruhdlagen

Eine Schliisseleigenschaft von DBS und DB-gestiitzten TA-Systemen ist, dal viele Benutzer gleich-
zeitig lesend und #ndernd auf die gemeinsamen Datenbestinde zugreifen konnen, ohne dafl die
Konsistenz der Daten verletzt wird. Die Bewahrung der DB-Konsistenz trotz paralleler Zugriffe ist
Aufgabe der Synchronisationskomponente, ebenso wie das Verbergen des Mehrbenutzerbetriebs
gegeniiber den Benutzern (Transparenz der konkurrierenden Verarbeitung, logischer Einbenutzer-
betrieb). Werden alle TA seriell ausgefiihrt, dann ist der geforderte logische Einbenutzerbetrieb ohne
jegliche Synchronisation erreicht, und die DB-Konsistenz ist am Ende jeder TA gewihrleistet. Denn
gemiB dem TA-Paradigma /HdRe83b/ iiberfiihrt eine TA als Einheit der Konsistenz die DB von
einem konsistenten in einen wiederum konsistenten Zustand. Die atomare Ausfiihrung der TA sowie
die Dauerhaftigkeitsgarantie gewihrleisten, daB die DB-Konsistenz auch nicht durch TA-, System-
oder Geritefehler verletzt wird.

Die Notwendigkeit einer Synchronisation wird also erst durch den Mehrbenutzerbetrieb eingefiihrt.
Eine strikt serielle Ausfithrung der TA zur Umgehung der Synchronisationsproblematik verbietet sich
jedoch v.a. aus Leistungsgriinden, da hierbei selbst ein einziger Prozessor aufgrund langer TA-Unter-
brechungen wegen physischer E/A-Vorginge oder Denkzeiten (bei Mehrschritt-TA) nicht verniinftig
genutzt werden kann. Mehrrechner-DBS fiihren automatisch zu einem Mehrbenutzerbetrieb, da sinn-
vollerweise jeder Rechner eigene TA starten kann; zudem verursachen Interprozessor-Kommuni-
kationen weitere TA-Unterbrechungen.

Beim vollig unkontrollierten Zugriff auf Datenobjekte im Mehrbenutzerbetrieb kénnen eine Reihe von
unerwiinschten Phinomenen auftreten, die bei einer seriellen Ausfiihrung der TA vermieden wiirden.
Die wichtigsten dieser u.a. in /Hér78,Reu81/ ausfiihrlich diskutierten Anomalien sind:

Verlorengegangene Anderungen (lost updates)

Diese Anomalie tritt z.B. auf, wenn zwei TA ausgehend vom selben alten Wert ein Objekt parallel
dndern. Dabei iiberschreibt die TA, die ihre Anderung zuletzt in die DB einbringt, die bereits
geschriebene Anderung der ersten TA, so daB deren Modifikation verlorengeht.

Abhingigkeiten von nicht freigegebenen Anderungen (dirty read / dirty overwrite)
Diese Anomalien entstehen durch Zugriff auf ’schmutzige’ Daten, d.h. Anderungen von noch nicht
beendeten TA, die spiter wegen eines Fehlers zuriickgesetzt werden.

Inkonsistente Analyse (unrepeatable read)
Diese Anomalie liegt vor, wenn eine TA - bedingt durch Anderungen paralleler TA - wihrend ihrer
Ausfiihrung unterschiedliche Werte eines Objektes sehen kann. Dies kann z.B. bei statistischen Aus-
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wertungen zu falschen Ergebnissen fiihren, wenn Anderungen paralleler TA zum Teil gesehen wer-
den, zum Teil aber verborgen bleiben. Eine besondere Form der inkonsistenten Analyse stellt das

sogenannte Phantom-Problem dar, welches durch paralleles Einfiigen und Léschen von Datensitzen
verursacht wird.

Die Vermeidung solcher Anomalien und die Wahrung der DB-Konsistenz im Mehrbenutzerbetrieb
sind Aufgaben der Synchronisation. Bevor auf mogliche Realisierungsformen dazu (ab Kap. 4) ein-
gegangen wird, sollen zunéchst die Anforderungen an die Synchronisationskomponente genauer gefaBt
werden. Vor allem ist eine prizisere Festlegung des Korrektheitskriteriums erforderlich, mit dem ent-
schieden werden kann, ob eine bestimmte Verarbeitungsreihenfolge korrekt ist bzw. ob ein Synchro-
nisationsalgorithmus korrekt arbeitet.

3.1 Korrektheitskriterium der Synchronisation

Serialisierbarkeit

Das allgemein akzeptierte Korrektheitskriterium fiir die Synchronisation - zumindest in konventionel-
len DB-Anwendungen - ist die Serialisierbarkeit /EGLT76, BeGo81, Pap86, BHG87/ der TA-
Verarbeitung. Dabei wird gefordert, daB8 das Ergebnis einer parallelen Ausfiihrung von n TA #qui-
valent ist zu mindestens einer der n! mdglichen seriellen Ausfilhrungsreihenfolgen der n TA. Aqui-
valent bedeutet in diesem Zusammenhang, daB fiir jede der beteiligten TA diesselbe Ausgabe wie in
der seriellen Abarbeitungsreihenfolge abgeleitet wird und daB der gleiche DB-Endzustand erzeugt
wird. Dies erfordert, daB eine TA alle Anderungen der TA sieht, die vor ihr in der Zquivalenten
seriellen Ausfiihrungsreihenfolge stehen, jedoch keine der in dieser Reihenfolge nach ihr kommenden
TA. Diese zur parallelen TA-Bearbeitung fquivalente serielle Ausfiihrungsreihenfolge der TA wird
auch als Serialisierungsreihenfolge bezeichnet. ‘

Die Festlegung der Serialisierbarkeit als Korrektheitskriterium beruht auf der Tatsache, daB wegen der
TA als Einheit der Konsistenz serielle und damit auch serialisierbare TA-Ausfiihrungen konsistenz-
erhaltend sind und die oben angesprochenen Anomalien vermeiden. Demnach gilt es Synchronisa-
tionsverfahren zu entwickeln, die nur serialisierbare TA-Abliufe zulassen.

Der mathematische Nachweis, da8 ein bestimmtes Synchronisationsverfahren korrekt arbeitet, kann im
Rahmen der sogenannten Serialisierbarkeitstheorie unter Zuhilfenahme formaler Modelle erbracht
werden. Da in dieser Arbeit mehr die Konzepte und Realisierungsformen fiir Synchronisationsverfah-
ren im Vordergrund stehen, wird hier auf eine genaue Darstellung der theoretischen Aspekte verzich-
tet; ausfiihrliche Abhandlungen zur Serialisie barkeitstheorie findet der interessierte Leser z.B. in
/Pap86, BHGS87/. Im folgenden sollen daher nur die fiir das weitere Verstindnis erforderlichen
Grundlagen und Begriffsbildungen angesprochen werden.

Um eine moglichst einfache Formalisierung zu erlauben, wird in der Serialisierbarkeitstheorie meist
ein sehr primitives Verarbeitungs- und Objektmodell zugrundegelegt. Eine TA stellt dabei eine vom
Benutzer festgelegte, sequentielle Folge von Lese- oder Schreiboperationen auf der Datenbank dar,
die durch ein BOT (Begin-of-Transaction) und ein EOT (End-of-Transaction) umklammert ist. Unter
Schreiben wird dabei stets das Andern eines vorhandenen Objektes verstanden, nicht jedoch das
Einfiigen oder Loschen von Elementen. Demnach ergibt sich eine feste Anzahl von DB-Objekten, die
alle als gleichartig und eindeutig identifizierbar angenommen werden; eine weitergehende Struktu-
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rierung der Objektmenge wird nicht vorgenommen.

Unter einem Schedule versteht man eine Ablauffolge von TA mit ihren zugehorigen Operationen. In
einem seriellen Schedule werden alle TA vollstindig nacheinander ausgefiihrt, wodurch eine voll-
stindige Ordnung der TA hinsichtlich ihrer Ausfiihrungsreihenfolge definiert ist. Eine zeitlich iiber-
lappende Ausfithrung von TA ist serialisierbar und damit korrekt, wenn zu ihr ein &dquivalenter
serieller Schedule existiert.

Um die Existenz eines solchen dquivalenten seriellen Schedule nachweisen zu konnen, miissen die
zeitlichen Abhiingigkeiten zwischen den TA beriicksichtigt werden. Eine zeitliche Abhingigkeit ent-
steht dabei durch zwei Operationen verschiedener TA, die in Konflikt zueinander stehen, d.h., deren
Ausfithrung nicht reihenfolgeunabhingig ist. Werden - wie iiblich - nur Lese- und Schreiboperationen
unterschieden, dann liegt ein Konflikt zwischen zwei Operationen vor, wenn das gleiche Objekt
angesprochen wird und mindestens eine der Operationen eine Schreiboperation darstellt. Denn offen-
sichtlich bringt das Lesen eines Objektes vor einer Anderung ein anderes Ergebnis als nach der
Anderung; ebenso ist der Wert eines Objektes i.a. auch von der Reihenfolge der Anderungen
abhingig.

Bei den durch die Konfliktoperationen eingefiihrten zeitlichen Abhingigkeiten zwischen TA wird je
nach Art des Konfliktes unterschieden zwischen Lese-Schreib- (RW-), Schreib-Schreib- (WW-) und
Schreib-Lese- (WR-) Abhingigkeit. Eine Lese-Schreib-Abhingigkeit zwischen TA Ti und Tj liegt
z.B. dann vor, wenn Ti ein Objekt x vor seiner Anderung durch Tj gelesen hat. Diese Abhiingig-
keiten zwischen TA konnen in einem sogenannten Serialisierbarkeits- oder Abhingigkeitsgraphen
dargestellt werden, in dem als Knoten die beteiligten TA stehen und die (gerichteten) Kanten die
Abhingigkeiten zwischen TA reprisentieren. Es kann gezeigt werden, daf ein Schedule genau dann
serialisierbar ist, wenn der. zugehorige Abhéngigkeitsgraph azyklisch ist. Denn nur in diesem Fall
reflektiert der Graph eine partielle Ordnung zwischen den TA, die zu einer vollstindigen Ordnung,
die zugleich den &quivalenten seriellen Schedule bestimmt, erweitert werden kann.

Obwohl weithin als Korrektheitskriterium akzeptiert, ist der Serialisierbarkeitsbegriff - wie in /Pei86/
ndher ausgefiihrt - recht weit gefait, da die Serialisierungsreihenfolge der TA der zeitlichen Ablauf-
folge in der Realitiit entgegengesetzt sein kann. Sinnvolle Einschriankungen als Korrektheitskriterium
sind daher der sogenannte reihenfolgeerhaltende sowie der chronologieerhaltende logische Ein-
benutzerbetrieb /Pei86/. Bei der reihenfolgeerhaltenden Serialisierbarkeit wird gefordert, dal eine TA
wenigstens alle Anderungen von TA sieht, die zu ihrem Startzeitpunkt bereits beendet waren. Beim
chronologieerhaltenden logischen Einbenutzerbetrieb ist einer TA sogar stets der aktuellste Zustand
eines Objektes bereitzustellen. Die genannten Einschrinkungen sind zwar sicher vielfach wiinschens-
wert, filhren jedoch.auch zwangsweise zu einer grofleren Reglementierung bei der Synchronisation
und damit zu einer herabgesetzten Parallelitit. Dennoch sollte das Synchronisationsverfahren
zumindest die Einhaltung der reihenfolgeerhaltenden Serialisierbarkeit anstreben.

Konsistenzebenen

Auf der anderen Seite wird aber auch untersucht, ob nicht zur Verbesserung der Leistungsfihigkeit
eines Synchronisationsalgorithmus ein weniger restriktives Korrektheitskriterium als die Serialisierbar-
keit ausreichend ist. Einen allgemeinen Ansatz dazu bietet die Unterscheidung von insgesamt vier
Konsistenzebenen, wie sie bereits in /GLPT76/ vorgenommen wurde. Die vom Synchronisationsver-
fahren unabhingige Definition der Konsistenzebenen sieht dabei aus wie folgt:
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- Bei Konsistenzebene 0 dndert keine TA Objekte, die von einer anderen TA geédndert und nicht frei-
gegeben sind.

Bei Konsistenzebene 1 gilt zusitzlich, daB keine Anderungen vor TA-Ende freigegeben werden.

- Bei Konsistenzebene 2 darf zusitzlich keine TA schmutzige Daten (d.h. nicht freigegebene Ande-
rungen) anderer TA lesen.

- Bei Konsistenzebene 3 gilt zusitzlich, daB keine TA ein Objekt dndert, das von noch laufenden TA
gelesen wurde.

Bei den bisher in der Praxis zumeist eingesetzten (RX-) Sperrverfahren (s. Kap. 4) wird durch das
Setzen langer Sperren, die erst bei TA-Ende freigegeben werden, Konsistenzebene 3 erreicht. Wie in
J/GLPT76/ gezeigt wird, ist Konsistenzebene 3 gleichbedeutend mit Serialisierbarkeit, es werden also
die Anomalien ’lost update’, *dirty read’, ’dirty overwrite’ und ’unrepeatable read’ vermieden. Insbe-
sondere wird auch - wie in /BHG87/ ausgefiihrt - das Phantom-Problem ausgeschlossen, da das Ein-
fiigen und Loschen von Objekten immer mit dem Andern von Kontrollinformationen verbunden ist,
auf die auch beim einfachen Lesen zuzugreifen ist. Durch Synchronisationskonflikte auf diesen Kon-
trollinformationen wird daher das unbemerkte Einfiigen oder Loschen gelesener Objekte verhindert.

Die meisten kommerziell verfiigbaren DBS bieten aus Leistungsgriinden lediglich Konsistenzebene 2.
Dieser Konsistenzgrad wird mit Sperrverfahren durch das Setzen kurzer Lesesperren, die vor EOT
freigegeben werden, und langer Schreibsperren erreicht /GLPT76/, wodurch entsprechend weniger
Behinderungen als mit Konsistenzebene 3 entstehen. Die inkonsistente Analyse (‘unrepeatable read’)
wird bei Konsistenzebene 2 bewuBt in Kauf genommen, ausgehend von der Annahme, dafl viele TA
ein Objekt ohnehin nur einmal referenzieren. Allerdings muf Konsistenzebene 2 auch als Mindest-
forderung fiir DBS angesehen werden, da ein Lesen schmutziger Daten, wie bei Konsistenzebene 1
moglich, einen Domino-Effekt (cascading aborts) verursachen kann. Dabei zieht das Scheitern einer
TA ein fortgesetztes Zuriicksetzen abhiingiger TA, die auf nicht freigegebene Anderungen zugegriffen
haben, nach sich.

Kennzeichnend fiir Konsistenzebene 2 ist - unabhiingig vom verwendeten Synchronisationsprotokoll
(Sperren, optimistische Verfahren, ...) -, daB keine Abhéngigkeiten von schmutzigen Anderungen vor-
kommen und daB keine Anderungen verlorengehen. Bei Sperrverfahren mit kurzen Lesesperren,
deren Sperrdauer i.a. der Dauer der aktuellen DB-Operation entspricht, kénnen jedoch, wie in
/Rah87b, S. 37/ gezeigt, noch Anderungen verlorengehen. Hier werden ’lost updates’ nur mit
’Programmierdisziplin’ bzw. mit expliziten Sperranweisungen im TA-Programm umgangen, womit
jedoch der Anwendungsprogrammierer fiir die Konsistenz der Datenbank mitverantwortlich gemacht
wird! Andererseits kann mit kurzen Lesesperren fiir die Dauer der Sperre eine Wiederholbarkeit von
Lesevorgidngen garantiert werden, was fiir einige Anwendungen von Bedeutung ist ('cursor stability’
/CLSW84/). Die Forderung einer solch begrenzten Wiederholbarkeit von Lesezugriffen ist jedoch in
der urspriinglichen Definition von Konsistenzebene 2 nicht enthalten.

Modellerweiterungen

Das weiter oben angesprochene primitive TA-, Objekt- und Operationsmodell eignet sich nur fiir die
formale Beschreibung einfacher Synchronisationsverfahren in zentralisierten DBS. Fiir den Kor-
rektheitsnachweis von komplexeren Verfahren und Synchronisationsalgorithmen in verteilten DBS
sind daher Erweiterungen dieser Modelle erforderlich. So bedingt die verteilte TA-Verarbeitung in
DB-Distribution-Systemen eine Erweiterung des TA-Modells unter Beriicksichtigung von Sub-TA;
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eine Verallgemeinerung eines solchen Ansatzes fiihrt zum Konzept der geschachtelten TA /Mos82,
Mos85, Wal84, HdRo87a, HiRo87b/. Fiir ’offene’ geschachtelte TA /Tra83/, fiir die sogenannte
Multilevel-Synchronisationsverfahren verwendet werden koénnen, ergibt sich wiederum ein spezielles
TA-Modell sowie ein erweiterter, mehr Parallelitdt zulassender Korrektheitsbegriff (Multilevel-
Serialisierbarkeit) /Wei86a, BBG86, MGG86, WeSc84/.

Ebenso ist in verteilten DBS eine Erweiterung des Objektmodells vonndten, um die Verteilung der
Daten beschreiben zu kénnen. In replizierten DBS und bei Mehrversionen-Synchronisationsverfahren
/BeGo83, PaKa84, MKM84/ (s. Kap. 4) miissen desweiteren mehrere Kopien desselben Objektes
unterschieden werden. Eine Anpassung des Objektmodells wird auch durch die Beriicksichtigung
mehrerer Granulate oder bestimmter Objektstrukturen (z.B. Bdume) erforderlich.

Bei den Operationen schlieSlich kénnen durch spezielle Operatoren und vermehrtes Ausnutzen seman-
tischen Wissens mehr Freiheitsgrade fiir die Synchronisation gewonnen werden. Ein Beispiel stellen
die sogenannten ’blinden Schreibvorginge’ dar, bei denen ein Objekt ohne vorheriges Lesen iiber-
schriecben wird, was zu einer Verringerung der Schreib-Schreib-Konflikte genutzt werden kann
/BHGS87/. Wie in /Pei86/ jedoch dargestellt wird, sind diese blinden Schreibvorginge wenig
realistisch, so daB sie in dieser Arbeit auch nicht weiter beriicksichtigt werden. Ein besseres Beispiel
stellt die Hinzunahme von neuen Operationen dar, deren Ausfiihrung reihenfolgeunabhingig und
damit konfliktfrei ist. Diese Operationen sowie ihre Vertriglichkeit miissen der Synchronisationskom-
ponente natiirlich bekannt gemacht werden, da sie i.a. anwendungsabhingiges (semantisches) Wissen
reprisentieren /BGL83, Kor83, ScSp84/. Eine weitergehende Nutzung semantischen Wissens zur
Erhéhung der Parallelitit 148t sogar nichtserialisierbare Schedules zu, sofern sie fiir den Benutzer
akzeptabel sind und die Konsistenz in einem ausreichenden Mall gewahrt bleibt /Gar83, Lyn83,
CoGa85, Wei87/. Der Nachteil solcher Strategien ist, daBl sie wegen des Anwendungsbezugs nicht
generell einsetzbar sind und oft Erweiterungen in der Programmierschnittstelle verlangen. Diese
Ansitze werden daher in der vorliegenden Arbeit auch nur noch im Zusammenhang einer Synchroni-
sation auf sogenannten High-Traffic-Objekten betrachtet (siehe 4.1.3).

3.2 Anforderungen an die Synchronisationskomponente

Die grundlegende Anforderung an diese Komponente, die Korrektheit des Synchronisationsalgo-
_rithmus, wurde bisher schon ausfiihrlich diskutiert. Fiir allgemein einsetzbare Synchronisationsverfah-
ren ist dabei die Serialisierbarkeit das zentrale Korrektheitskriterium, wobei aber moglichst ein rei-
henfolgeerhaltender logischer Einbenutzerbetrieb sicherzustellen ist. Fiir viele Anwendungen diirfte,
wie die Praxis zeigt, auch Konsistenzebene 2 ausreichend sein. Sinnvollerweise sollte dann jedoch
seitens des Anwendungsprogramms gewihlt werden kdnnen, ob vom DBS nur Konsistenzebene 2
gewihrleistet werden soll oder ob Konsistenzebene 3 benétigt wird. Eine solche Option bietet z.B.
das relationale DBS DB2 von IBM /CLSW84/. Dort wird empfohlen, ’repeatable read’ (Konsistenz-
ebene 3) nur fiir Programme zu verlangen, die Objekte wahrscheinlich mehrfach referenzieren, ande-
renfalls aber zur Verringerung der Synchronisationskonflikte mit ’cursor stability’ (Konsistenzebene
2) vorliebzunehmen. Eine dhnliche Wahlmoglichkeit bietet auch Tandem NonStop SQL /Tan87/.

Neben der Korrektheit sind beim Entwurf ’guter’ Synchronisationsalgorithmen noch weitere

Anforderungen hinsichtlich Leistungsfihigkeit und Scheduling-FairneB zu beachten, in Mehrrechner-
DBS zusitzlich beziiglich Funktionalitit und Robustheit.
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Leistungsfiahigkeit

Zur Wahrung von DB-Konsistenz und Ablaufintegritit im Mehrbenutzerbetrieb stehen der Synchroni-
sation zwei grundlegende Mechanismen zur Verfiigung, ndmlich das Blockieren und das Zuriicksetzen
von TA. Beide Maflnahmen zur Behandlung von Synchronisationskonflikten haben einen negativen
Einflu auf Durchsatz und Antwortzeiten, so dafl ihr AusmaB (bzw. die Anzahl von Synchronisations-
konflikten) zur Erreichung einer hohen Leistungsfihigkeit weitestgehend zu begrenzen ist. Dieses
Ziel ist gleichbedeutend damit, die durch den Mehrbenutzer-Betrieb eingefiihrte Parallelitit moglichst
wenig zu beeintrichtigen, also eine hohe Parallelitit zu erzielen.

Hohe Leistungsfihigkeit verlangt auch eine groBtmogliche Eingrenzung des durch die Synchronisa-
tion eingefiihrten Verwaltungsaufwandes, etwa zur Erkennung von Synchronisationskonflikten, zur
Wartung geeigneter Datenstrukturen oder zur Blockierung und Riicksetzung von TA. In Mehr-
rechner-DBS gilt es v.a. die Anzahl der zur Synchronisation bendtigten Interprozessor-Kommunika-
tionen zu minimieren, weil sich der dadurch entstehende Kommunikations-Overhead durchsatz-
mindernd auswirkt. Zudem verursachen Nachrichten, fiir die eine TA synchron auf eine Antwort war-
ten muB, unmittelbare Antwortzeitverschlechterungen.

Im allgemeinen ist es nicht moglich, die beiden Teilziele 'Erhaltung einer hohen Parallelitit’ und
"Reduzierung des Synchronisations-Overheads’ im gleichen MaBle zu verfolgen. Zum Beispiel ist zur
Begrenzung von Synchronisationskonflikten und damit fiir eine hohe Parallelitit ein mdglichst kleines
Synchronisationsgranulat wiinschenswert, andererseits ist aber der Verwaltungsaufwand umso
geringer, je grober das Granulat gewihlt wird. Ebenso weisen viele auf eine hohe Parallelitit hin
optimierte Verfahren eine groBere algorithmische Komplexitit (hohere Pfadlingen) auf als die einfa-
chen Verfahren, bzw. sie verwenden erweiterte/zusitzliche Datenstrukturen, deren Wartung den
Verwaltungs-Overhead auch zunehmen 148t.

Scheduling-Fairnefl

Mit Entgegennahme eines TA-Auftrages verpflichtet sich das System dazu, daB die TA irgendwann
vollstiindig abgearbeitet wird, wobei im Dialogbetrieb i.a. noch bestimmte Antwortzeitgrenzen einzu-
halten sind. Fiir die Synchronisation ergibt sich daraus die Forderung, daB keine TA endlos blockiert

wird (starvation) oder durch stindiges Zuriicksetzen (zyklischer Restart) vom erfolgreichen Ende
abgehalten wird.

Funktionalitit

In verteilten DBS mit Replikation ist die Aktualisierung der Replikate (Update-Problem), die deren
wechselseitige Konsistenz gewihrleistet, eng mit der Synchronisation verbunden, da i.a. sicherzustel-
len ist, daf eine TA moglichst auf die aktuelle Kopie eines Objektes zugreifen kann. AuBerdem muf
z.B. verhindert werden, daB unterschiedliche Replikate eines Objektes parallel geindert werden. Eine
dhnliche Abhingigkeit ergibt sich bei DB-Sharing wegen der Datenreplikation in den Systempuffern
(Veralterungsproblem) zwischen Systempufferverwaltung und Synchronisation. Aufgrund dieser
Abhingigkeiten sollte die Losung des Update-Problems bei replizierten Datenbanken bzw. des Ver-
alterungsproblems bei DB-Sharing zusammen mit der Synchronisation erfolgen. Mit solch integrierten
Losungen lassen sich dann auch Nachrichten im Vergleich zu unabhiingigen Strategien einsparen.
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Robustheit

Voraussetzung fiir eine hohe Verfiigbarkeit ist auch, daB in einem Mehrrechner-DBS die Synchronisa-
tion nach einem Rechnerausfall oder bei Fehlern im Kommunikationssystem korrekt fortgefiihrt wer-
den kann. Dies erfordert eine abgestimmte. Zusammenarbeit zwischen Synchronisations- und
Recovery-Komponente, so daB im Fehlerfall die iiberlebenden Rechner die TA-Last moglichst
unbeeintrichtigt weiterverarbeiten konnen. Wihrend in lokalen Umgebungen (wie DB-Sharing) das
Synchronisationsprotokoll im wesentlichen gegeniiber Rechnerausfillen geriistet sein mu8, spielen in
verteilten DBS auch Kommunikationsfehler eine grofie Rolle. Bei replizierten Datenbanken bereiten
vor allem Netzwerk-Partitionierungen Probleme, um die wechselseitige Konsistenz der Replikate auf-
rechtzuerhalten /DGS85/.
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4. Synchronisationstechniken fiir zentralisierte DBS

Die historische Entwicklung von Synchronisationsverfahren in DBS, die (in Anlehnung an /Pei86/,
S.12) in Abb. 4.1 skizziert ist, erlaubt einen ersten Uberblick iiber die enorme Vielzahl der vorge-
schlagenen Synchronisationsalgorithmen. Das dlteste und zugleich einfachste Verfahren, das aus Syn-
chronisationstechniken in Betriebssystemen (z.B. Semaphore, Monitore u. 4.) hervorgegangen ist,
kennt nur exklusive Objektsperren. Vor der Referenzierung eines Objektes ist dabei eine exklusive
Sperre zu erwerben, die alle anderen TA vom Zugriff auf das gesperrte Objekt ausschlieft. Da mit
diesem primitiven Verfahren die angestrebte hohe Parallelitit offenbar nicht erreichbar ist, wurde in
der niichsten Stufe der Entwicklung, dem sogénannten RX-Sperrverfahren, zwischen lesendem und
schreibendem Objektzugriff unterschieden. Mit diesem, in heutigen DBS weitverbreiteten Sperrver-
fahren konnen mehrere TA parallel auf dasselbe Objekt lesend zugreifen. Eine Erweiterung des RX-
Sperrprotokolls stellt die 1975/76 vorgeschlagene Verwendung von hierarchischen Objektsperren
/GLPT76/ dar, bei der zwischen mehreren (hierarchisch geordneten) Sperrgranulaten und zusétzlichen
Sperrmodi unterschieden wird. Solche hierarchischen Sperrverfahren werden in den meisten kommer-
ziell verfiigbaren DBS zumindest in einfacher Form (z.B. mit 2 Sperrgranulaten wie Segment/Seite
oder Satztyp/Satzausprigung) vorgesehen, da sie eine Eingrenzung des Synchronisationsaufwandes
gestatten.
exklusive Objektsperren

U

RX- Sperrverfahren

hxerarchlsche Sperren

T IR

optimistische Zeitmarken- neue Sperr- Mehrversionen- spezialisierte
Verfahren verfahren verfahren Verfahren Ver_fahren
(BOCC,FOCC, RAXRAC,...) - High Traffics
BOCC+,...) -lange TA

- B*-Béume
Abb. 4.1: Historische Entwicklung von Synchronisationsverfahren

Ausgehend von den génannten Verfahren wurde in den letzten 10 bis 12 Jahren eine wahre Flut
neuer oder abgewandelter Synchronisationsalgorithmen vorgestellt, die sich zumeist einer der im
unteren Teil von Abb. 4.1 angegebenen Gruppen zuordnen lassen. Neben den Sperrprotokollen, zu
denen eine Vielzahl von Erweiterungen (z.B. das RAX- oder RAC-Verfahren) publiziert wurden, stel-
len die neu vorgeschlagenen Zeitmarken-Verfahren und die optimistischen Algorithmen zwei weitere
Klassen allgemeiner Synchronisationstechniken dar. Ein zu diesen Verfahren orthogonales Konzept
ergibt sich durch die Unterscheidung mehrerer Objektversionen zum Zwecke der Synchronisation
(multiversion concurrency control). Viele der verdffentlichten Synchronisationsverfahren entstanden
auch durch Kombination der grundlegenden Techniken sowie kleinere Variationen oder Ubertragung
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auf verteilte Umgebungen.

Neben den allgemeinen Synchronisationsalgorithmen, die i.a. nur zwischen Lese- und Schreib-
operationen unterscheiden und keine Struktur der Objekte voraussetzen, wurden fiir besondere
Leistungsprobleme verursachende Teilbereiche auch eine Reihe spezieller Synchronisationsverfahren
entwickelt. Dies betrifft vor allem die Synchronisation auf Indexstrukturen /DaP687/ und sogenannten
High-Traffic-Objekten (s. 4.1.3) oder die Behandlung von langen (Batch-) TA /Bay86,SGA87/.

Im weiteren Verlauf dieses Kapitels folgt eine knappe Beschreibung und Charakterisierung der wich-
tigsten Synchronisationstechniken fiir zentralisierte DBS. Dabei wird der Schwerpunkt auf die Verfah-
ren gelegt, deren Verstindnis fiir die Algorithmen in Mehrrechner-DBS von Bedeutung ist. Die Dis-
kussion der Sperrverfahren in 4.1 beriicksichtigt neben den RX-, RAX- und RAC-Verfahren auch
hierarchische Protokolle sowie die Behandlung von Deadlocks und High-Traffic-Objekten. Bei der
danach folgenden Darstellung optimistischer Synchronisationsverfahren werden bereits einige Ver-
besserungen dieser Protokolle angegeben, die auch in Mehrrechner-DBS von Bedeutung sein werden.
In 4.3 und 4.4 wird dann noch auf Zeitmarken- und Mehrversionen-Verfahren eingegangen, bevor
zum AbschluB eine zusammenfassende Beurteilung der vorgestellten Konzepte vorgenommen wird.

Ausfiihrlichere Darstellungen der angesprochenen (und weiterer) Verfahren finden sich neben den
jeweils genannten Referenzen u.a. in /BHG87,Pei86, BeGo81,Kel85,Rah87by/.

4.1 Sperrverfahren

4.1.1 RX-, RAX-, RAC-Sperrverfahren

Sperrverfahren sind dadurch gekennzeichnet, daB mit ihnen eine TA vor dem Zugriff auf ein Objekt
eine Sperre erwerben muf, deren Modus dem Zugriffswunsch entspricht. Dabei ist gemidB dem
sogenannten Fundamentalsatz des Sperrens /EGLT76/ Serialisierbarkeit gesichert, wenn

- zu referenzierende Objekte zuvor mit einer Sperre belegt werden,
- die Sperren anderer TA beachtet werden,

- keine TA eine Sperre anfordert, die sie bereits besitzt,

- Sperren zweiphasig angefordert und freigegeben werden

- und eine TA spitestens bei EOT alle Sperren zuriickgibt.

Zweiphasigkeit bedeutet, da8 eine TA zunéchst in einer Wachstumsphase alle Sperren anfordern muS3,
bevor in der Schrumpfungsphase die Freigabe der Sperren erfolgt. Ublicherweise wird jedoch - zur
Vermeidung von Abhéngigkeiten von schmutzigen Daten - eine Verschirfung dieses sogenannten
Zwei-Phasen-Sperrprotokolls dahingehend verlangt, da die Schrumpfungsphase erst bei EOT erfolgt.
Bei einem solchen strikt zweiphasigen Sperrprotokoll werden die Sperren also bis zum TA-Ende
gehalten. Die EOT-Behandlung einer TA wiederum ist auch zweiphasig (2-phase-commit), wobei
zuniichst in Phase 1 die Wiederholbarkeit der TA sichergestellt wird, bevor in Phase 2 die Sperren
(und damit auch die Anderungen) freigegeben werden /Gra78/.

Das einfache RX-Sperrverfahren kennt nur zwei Sperrmodi, deren Vertriglichkeit die Kompatibili-
titsmatrix in Abb. 4.2a zeigt. Lese- oder R-Sperren (read locks, shared locks) sind miteinander
vertriglich, wihrend Schreib- oder X-Sperren (exclusive locks) weder mit sich selbst noch mit
Lesesperren kompatibel sind. So konnen bei gesetzter R-Sperre auf ein Objekt weitere Leseanforde-
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rungen gewihrt werden, jedoch keine X-Sperren; bei gesetzter X-Sperre sind alle weiteren Sperran-
forderungen abzulehnen. Ein Sperrkonflikt fiihrt zur Blockierung der TA, deren Sperranforderung den
Konflikt verursacht hat; die Aktivierung der wartenden TA ist moglick. sobald die unvertréiglichen
Sperren freigegeben sind. Da das RX-Sperrverfahren ein paralleles Lesen und Andern eines Objektes
verbietet, kann einer TA stets die aktuellste Version eines Objektes zur Verfiigung gestellt werden,
wodurch eine chronologieerhaltende Serialisierbarkeit erreicht wird. Werden Lesesperren nur kurz
gehalten, so 148t sich - wie erwihnt - hochstens Konsistenzebene 2 einhalten.

a) RX-Verfahren b) RAX-Verfahren ¢c) RAC-Verfahren

Abb. 4.2: Kompatibilitdtsmatrizen

Beim RAX- und RAC-Sperrverfahren wird einé im Vergleich zum RX-Verfahren hohere Parallelitét
(verringerte Haufigkeit von Sperrkonflikten) angestrebt, indem Anderungen in einer temporiren
Objektkopie vorgenommen werden, die nur fiir die &ndernde TA zugreifbar ist. Damit ist es moglich,
ein Objekt parallel zu seiner Anderung zu lesen, weil Lesern stets die ungeénderte (alte) Version des
Objekts angeboten werden kann. Zum Durchfiihren einer Anderung wird bei den neuen Verfahren
ein neuer Modus, die A-Sperre, eingefiihrt. Wie die Kompatibilitdtsmatrizen in Abb. 4.2 zeigen, sind
A- und R-Sperren miteinander vertriglich, so daf ein Lesen moglich wird, obwohl eine Anderung in
Vorbereitung ist. A-Sperren sind mit sich selbst jedoch unvertriglich; das bedeutet, da Anderungen
nach wie vor sequentiell erfolgen.

Beim RAX-Sperrverfahren /Bay76/ miissen zur Wahrung der Serialisierbarkeit Anderungs-TA bei
ihrem EOT alle A-Sperren in X-Sperren konvertieren. Eine solche Sperrkonversion ist dabei nur
moglich, wenn alle Leser der ungeédnderten Version beendet sind, d.h. keine Lesesperre fiir das A-
gesperrte Objekt mehr gewidhrt ist. Damit wird erreicht, dal die Leser der alten Version keine der
Anderungen eines parallelen Anderers sehen kénnen und in der Serialisierungsreihenfolge somit vor
diesem stehen. Hat eine TA alle A- in X-Sperren konvertiert, so kann sie die alten Objektversionen
durch die von ihr erzeugten, neuen Versionen ersetzen.

Der Nachteil des RAX-Verfahrens ist, daB - vor allem bei langen Lese-TA - Anderungs-TA erhebli-
chen Wartezeiten bei ihrer EOT-Bearbeitung unterworfen sein kénnen. Dieser Nachteil soll im RAC-
Sperrverfahren /BHR80,Bay83/ durch (zeitweises) Fiithren zweier giiltiger Objektversionen umgan-
gen werden. Dazu erfolgt nun beim EOT einer Anderungs-TA eine Konversion der A- in C-Sperren,
wobei wegen der Vertriglichkeit von R- und C-Sperren (Abb. 4.2c) nicht auf Leser der alten Version
gewartet werden muB. Die Existenz einer C-Sperre zeigt an, daBl neben der alten Objektversion nun
auch die geidnderte (neue) Version zugreifbar ist. Die C-Sperre bleibt dabei auch nach Beendigung
der Anderungs-TA gesetzt, solange noch Leser auf der alten Objektversion Sperren halten und diese
Version daher nicht aufgegeben werden kann.

Ein wesentlicher Vorteil des RAC-Verfahrens ist, daf Leseanforderungen immer gewihrt werden und
daB andere Sperranforderungen durch schon vorhandene Leser nicht blockiert werden. Dafiir ist
jedoch zu entscheiden - etwa mit Hilfe eines Abhingigkeitsgraphen - welche Version ein Leser erhal-
ten soll, um die Serialisierbarkeit aufrechtzuerhalten. Die Bereitstellung &lterer Versionen kann
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jedoch dazu fiihren, daB nicht einmal ein reihenfolgeerhaltender logischer Einbenutzerbetrieb erreicht
wird /Pei86/. Ein weiterer Nachteil entsteht durch die Beschrinkung auf zwei Versionen: Anderungs-
TA, die auf eine C-Sperre laufen, miissen dadurch warten, bis alle Leser der alten Version beendet
sind. Solche Verzogerungen werden mit einem allgemeinen Mehrversionen-Konzept mit beliebiger
Versionenanzahl vermieden (siche 4.4).

Die Unterscheidung mehrerer Sperrgranulate (’multigranularity locking” /BHG87/) erlaubt einen
flexiblen Kompromi8 zwischen Ermoglichung einer hohen Parallelitéit und Begrenzung des Synchroni-
sationsaufwandes. So ist zwar ein moglichst feines Granulat (z.B. Satzausprigung) zur Minimierung
von Synchronisationskonflikten sinnvoll, verursacht jedoch auch v.a. bei langen TA einen hohen
Overhead, da dann viele Sperranforderungen zu bearbeiten sind und die Kontrollinformationen stark
aufgebliht werden. So wire es z.B. fiir einen Relationen-Scan wesentlich effektiver eine einzige
Lesesperre fiir die gesamte Relation zu erwerben, als jedes Tupel einzeln zu sperren.

Zur flexiblen Wahl des Synchronisationsgranulats wurde in /GLPT76/ fiir das RX-Sperrverfahren und
hierarchische Objektmengen ein allgemeines Konzept vorgestellt (hierarchisches Sperrverfahren).
Eine Lese- oder Schreibsperre auf ein Objekt hat dabei zur Folge, daf alle Nachfolgeknoten in der
Objekthierarchie implizit mitgesperrt werden und somit fiir diese keine eigenen Sperranforderungen
mehr zu stellen sind. Eine Verkomplizierung des Verfahrens tritt nun dadurch ein, daB alle
Vorgiingerknoten durch sogenannte Anwartschaftssperren (intention locks) zu sperren sind, um
unvertrigliche Sperrgewidhrungen auf einer iibergeordneten Ebene zu verhindern. Bei den Anwart-
schaftssperren, welche die Existenz einer expliziten (Lese- oder Schreib-) Sperre auf einer tieferen
Ebene anzeigen, konnen dabei zur Erhaltung einer moglichst hohen Parallelitit wiederum verschie-
dene Typen unterschieden werden. Darauf soll hier jedoch nicht néher eingegangen werden.

Wie schon in /GLPT76/ gezeigt, ist ein solches Verfahren nicht nur fiir Objekthierarchien anwendbar,
sondern es ist auch eine Erweiterung auf halbgeordnete Objektmengen moglich. Ebenso 148t sich die
Beriicksichtigung mehrerer Synchronisationsgranulate in analoger Weise auch beim RAX- und RAC-
Sperrverfahren vornehmen /Pei86/ sowie fiir optimistische Protokolle und Zeitmarkenverfahren
/Car83/.

4.1.2 Deadlock-Behandlung

Eine mit Sperrverfahren einhergehende Interferenz ist die Gefahr von Verklemmungen oder Dead-
locks, deren charakterisierende Eigenschaft eine zyklische Wartebeziehung zwischen zwei oder mehr
TA ist. Fiir eine ausfiihrliche Diskussion der Deadlock-Problematik sei auf /IsMa80, Hir78, EIm86/
sowie die Bibliographien /New79, Zob83/ verwiesen; hier sollen nur die fiir DBS wichtigsten MaB-
nahmen zur Deadlock-Behandlung kurz angefiihrt werden:

Deadlock-Verhiitung (prevention)

Sie ist dadurch gekennzeichnet, daf die Entstehung von Deadlocks verhindert wird, ohne daB dazu
irgendwelche Mafinahmen wihrend der Abarbeitung der TA erforderlich sind. In diese Kategorie fal-
len v.a. die 'sogenanmcn Preclaiming-Sperrverfahren, bei denen eine TA alle benétigten Sperren
bereits bei BOT anfordern muf; Verklemmungen konnen dabei umgangen werden, indem jede TA
ihre Sperren in einem kritischen Abschnitt oder in einer festgelegten Reihenfolge anfordert.
Allerdings spielen solche Verfahren in der Praxis keine groBe Rolle, da bei Beginn einer TA allenfalls
Obermengen der zu referenzierenden Objekte bekannt sind, so daB unnétig viel gesperrt werden muf
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(geringe Parallelitdt). Dies wird dadurch verschlimmert, dafl alle Sperren wihrend der gesamten TA-
Laufzeit zu halten sind. Wegen dieser Schwiichen wird ein solcher Preclaiming-Ansatz nicht weiter
betrachtet; vielmehr gehen wir bei allen Sperrverfahren implizit davon aus, daB die Sperren wihrend
der TA-Verarbeitung (unmittelbar vor einem Objektzugriff) angefordert werden.

Deadlock-Vermeidung (avoidance)

Hierbei werden potentielle Deadlocks im voraus erkannt und durch entsprechende MaBnahmen ver-
mieden; im Gegensatz zur Verhiitung ist also eine Laufzeitunterstiitzung zur Deadlock-Behandlung
erforderlich. Die Vermeidung der Deadlocks erfolgt generell durch Zuriicksetzen von moglicherweise
betroffenen TA. Der Hauptvorteil der Deadlock-Vermeidung liegt darin, da8 die v.a. in Mehrrechner-
DBS aufwendige, genaue Erkennung von Deadlocks umgangen wird; dafiir ergeben sich jedoch i.d.R.
unnétige TA-Riicksetzungen.

Zu den wichtigsten Strategien, die meist fiir verteilte DBS vorgeschlagen wurden, aber auch in zen-
tralisierten DBS einsetzbar sind, z&hlen:

a) Verwendung statischer TA-Zeitmarken
Hierbei wird jeder TA bei BOT eine eindeutige Zeitmarke zugewiesen. Zyklische Wartebeziehun-
gen konnen vermieden werden, indem bei einem Sperrkonflikt nur die #ltere (jiingere) der
beteiligten TA warten darf. Beispiele fiir solche Techniken sind das Wait-Die- und das Wound-
Wait-Verfahren /RSL78/.

b) Verwendung dynamischer TA-Zeitmarken [BEHRS0/
Bei dieser leicht verbesserten Variante wird einer TA erst bei ihrem ersten Sperrkonflikt eine
Zeitmarke zugewiesen. Damit iiberlebt eine TA zumindest den ersten Sperrkonflikt.

¢) Dynamische Zeitintervalle [BEHR82/

Anstelle einer Zeitmarke wird hier jeder TA ein Zeitintervall zugeordnet, das die mégliche Posi-
tion der TA in der Serialisierungsreihenfolge eingrenzt. Das zundchst unendliche Zeitintervall
wird bei jedem Sperrkonflikt dynamisch verkleinert. Ein leeres Zeitintervall, das eine Riicksetzung
erzwingt, ergibt sich fiir eine TA erst bei einem Sperrkonflikt mit einer TA mit disjunktem Zeitin-
tervall, welches in falscher zeitlicher Relation zum eigenen Intervall steht /BEHR82/. Durch
geschickte Wahl der Zeitintervalle sollte jedoch das AusmaB unnétiger Riicksetzungen geringer als
mit den Alternativen a) und b) gehalten werden kénnen.

Timeout-Verfahren

Bei diesem sehr einfachen und billigen Verfahren wird eine TA zuriickgesetzt, sobald ihre Wartezeit
auf eine Sperre eine festgelegte Zeitschranke (Timeout) iiberschreitet. Das Hauptproblem mit diesem
Ansatz ist die geeignete Wahl des Timeout-Wertes. Denn wird er zu klein angesetzt, werden viele TA

unnotigerweise abgebrochen. Bei zu grolem Wert dagegen werden Deadlocks erst nach lingerer Zeit
aufgelost.

Deadlock-Erkennung (detection)

Bei der Deadlock-Erkennung werden simtliche Wartebeziehungen aktiver TA explizit in einem War-
tegraphen protokolliert und Verklemmungen durch Zyklensuche in diesem Graphen erkannt. Die Auf-
16sung des Deadlocks erfolgt durch Zuriicksetzen einer oder mehrerer am Zyklus beteiligter TA (z.B.
Verursacher des Deadlocks oder ’billigste’ TA). Die Deadlock-Erkennung ist zwar im Vergleich zu
Vermeidungs- oder Timeout-Strategien am aufwendigsten, dafiir kommt sie aber mit den wenigsten
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TA-Riicksetzungen aus. Die explizite Erkennung von Deadlocks ist v.a. fiir zentralisierte DBS zu
empfehlen, da hier das Fithren des Wartegraphen und die Zyklensuche vergleichsweise einfach ist.

4.1.3 Synchronisation auf High-Traffic-Objekten

Als High-Traffic-Objekte bezeichnen wir nach /Reu82/ eine spezielle Klasse von Hot-Spot-Elementen
(also hiufig referenzierter/modifizierter Objekte), die typischerweise Sitze mit aggregierten Informa-
tionen umfafit (z.B. Summe aller Kontostinde, aktuelle Anzahl freier Plitze in einem Flugzeug u.d.).
Da der sehr hiufige, dndernde Zugriff auf diesen Feldern bei den allgemeinen Sperrverfahren (z.B.
RX-, RAX- und RAC-Verfahren) starke Behinderungen verursacht, versuchte man durch Entwicklung
von Spezialprotokollen /Reu82, GaKi85, Gaw85a, ONe86/ das AusmalB an Synchronisationskonflikten
fiir solche Objekte zu reduzieren. Diese Verfahren machen sich dabei die folgenden Zugriffscharakte-
ristika auf High-Traffic-Elemente zunutze:

- Beim Zugriff auf die i.d.R. numerischen High-Traffic-Felder wird meist der absolute Wert des
Feldes nicht benétigt; vielmehr wird {iberpriift, ob der Wert in einem gewissen Bereich liegt (z.B.
ob die Anzahl freier Plitze > 0 ist).

- Die Anderungsoperationen, die nach dem erfolgreichen Bereichstest (der ein sehr einfaches Pridikat
darstellt) durchgefiihrt werden, sind inkrementeller Art (+X, -Y) und daher kommutativ (reihen-
folgeunabhingig).

Das erste Verfahren dieser Art /Gaw85a,GaKi85/ wurde in IMS Fast Path bereits vor tiber 10 Jahren
implementiert, wobei es sich de facto um eine Kombination aus Sperrverfahren und optimistischem
Protokoll handelt /Rah87b/. Dabei werden zwei neue Operationen zum Durchfiihren des Bereichstests
bzw. fiir die Anderung eines High-Traffic-Elementes angeboten, wobei die Anderungen zunichst
lediglich in einer TA-spezifischen ’work-to-do list’ vermerkt werden. Die zu &ndernden Objekte wer-
den dann nur fiir die Dauer der EOT-Bearbeitung gesperrt, in der zuniichst die Giiltigkeit der wihrend
der TA-Ausfiihrung schon giiltigen Bereichstests noch einmal sichergestellt wird und danach die
Anderungen vorgenommen werden. Da die Schreibsperren so nur sehr kurz zu halten sind, kann die
Anzahl der Sperrkonflikte entsprechend vermindert werden.

Die Weiterentwicklungen dieses Ansatzes in /Reu82/ und im Escrow-Verfahren von /ONe86/ benut-
zen ebenfalls spezielle Operationen zum Durchfilhren der Bereichstests und zur inkrementellen
Anderung (nach erfolgreichem Test) der High-Traffic-Felder. Die Anderungen werden nun aber direkt
durchgefiihrt (also nicht erst verzogert bei EOT), wobei ein Feld parallel von mehreren TA
modifiziert werden kann. Der tatséichliche Wert eines High-Traffic-Feldes ist so zwar bei noch laufen-
den Anderern nicht bekannt, jedoch kann ein sogenanntes Unsicherheitsintervall gefiihrt werden, das
den Wert des Feldes bei allen moglichen TA-Ausgidngen enthédlt. Dieses Unsicherheitsintervall wird
bei jeder Anderung vergroBert und beim TA-Commit entsprechend verkleinert. Ein TA-Abbruch fiihrt
ebenfalls zu einer Reduzierung des Intervalls sowie zu einer Riicknahme der Anderung durch
Ausfithren der Umkehroperation. Die Bereichstests miissen nun beziiglich des Unsicherheitsintervalls
durchgefiihrt werden; weiterhin ist darauf zu achten, daB eine Anderung keinen der erfolgreich
durchgefiihrten Tests laufender TA nachtriglich invalidiert /Reu82/.

Ein wesentlicher Vorteil dieser Vorgehensweise ist, da (im Gegensatz zu IMS Fast Path) eine
Anderung nach einem erfolgreichen Test nicht mehr spiter in der EOT-Verarbeitung abgewiesen wer-
den kann. Die Durchfithrbarkeit der Anderung sowie die Giiltigkeit eines erfolgreichen Bereichstests
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wird im Escrow-Ansatz explizit garantiert, wobei durch Fiihren von sogenannten Escrow-Journals
(Log-Informationen) der korrekte Wert eines High-Traffic-Feldes auch nach einem Rechnerausfall
rekonstruiert werden kann /ONe86/. Die Ubernahme einer solchen Garantie ist offenbar v.a. fiir
lingere TA (z.B. Mehrschritt-TA) wesentlich, da fiir sie die Gefahr eines nachtriglichen Invali-
dierens ihrer Bereichstests besonders hoch ist.

Die erwiihnten Spezialprotokolle erlauben zwar eine Entschirfung der Synchronisationsprobleme auf
High-Traffic-Feldern, fiihren jedoch zu einer deutlichen Komplexititssteigerung der Synchronisations-
komponente. Denn da sie nur fiir einen bestimmten Objekttyp einsetzbar sind, sind sie neben einem
allgemeinen Synchronisationsverfahren zusitzlich zu implementieren. Weiterhin verlangen sie die
Benutzung spezieller Operationen durch den Anwendungsprogrammierer, so daB sich die Pro-
grammierung ebenfalls verkompliziert. Die Nutzung der neuen Techniken verlangt insbesondere auch
die Anpassung existierender Anwendungsprogramme.

4.2 Optimistische Synchronisationsverfahren

Optimistische Synchronisationsverfahren gehen von der grundlegenden Annahme aus, daB Konflikte
zwischen TA seltene Ereignisse darstellen und somit das priventive Sperren der Objekte unndtigen
Aufwand verursacht. Daher greifen optimistische Verfahren zunichst nicht in den Ablauf einer TA
ein, sondern erlauben ein nahezu beliebig paralleles Arbeiten auf der Datenbank. Erst bei TA-Ende
wird iiberpriift, ob Konflikte mit anderen TA aufgetreten sind. GemiB dieser Vorgehensweise unter-
teilt man die Ausfiihrung einer TA in drei Phasen:

In der Lesephase wird die eigentliche TA-Verarbeitung vorgenommen, d.h., es werden Objekte der
Datenbank gelesen und modifiziert. Jede TA fithrt dabei ihre Anderungen auf Kopien in einem ihr
zugeordneten TA-Puffer aus, der fiir keine andere TA zuginglich ist.

Bei EOT wird eine Validierungsphase gestartet, in der gepriift wird, ob die beendigungswillige TA
mit einer parallel zu ihr laufenden TA in Konflikt geraten ist. Im Gegensatz zu Sperrverfahren, bei
denen Blockierungen das primére Mittel zur Behandlung von Synchronisationskonflikten sind, werden
hier Konflikte stets durch Zuriicksetzen einer oder mehrerer beteiligter TA aufgeldst. Es ist so zwar
mit mehr Riicksetzungen als bei Sperrverfahren zu rechnen, dafiir konnen aber bei optimistischen
Verfahren keine Deadlocks entstehen.

Die Schreibphase wird nur von Anderungs-TA ausgefiihrt, die die Validierungsphase erfolgreich
beenden konnten. In dieser Phase wird zuerst die Wiederholbarkeit der TA sichergestellt (i.d.R.
durch Logging), bevor alle Anderungen durch Einbringen in die Datenbank fiir andere TA sichtbar
gemacht werden. In zentralisierten DBS sind dazu i.a. lediglich die Anderungen vom TA-Puffer in
den Systempuffer zu bringen (NOFORCE).

Nach /Hir84/ lassen sich optimistische Synchronisationsverfahren gemiB ihrer Validierungsstrategie
grob in zwei Klassen unterteilen. Bei den riickwirtsorientierten Verfahren (Backward Oriented Opti-
mistic Concurrency Control, BOCC), die als erstes vorgeschlagen wurden /KuRo81/, erfolgt die Vali-
dierung ausschlieBlich gegeniiber bereits beendeten TA. Bei den vorwirtsorientierten Verfahren (For-
ward Oriented Optimistic Concurrency Control, FOCC) wird dagegen gegen noch laufende TA vali-
diert. Die Grundformen dieser beiden Verfahrensklassen sollen zunichst niher beschrieben werden,
bevor in 4.2.2 die Darstellung einer verbesserten BOCC-Variante (BOCC+ genannt) folgt. Zwei
weitere Abschnitte befassen sich mit einer Kombination mit Sperrverfahren sowie der Beschrinkung
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auf Konsistenzebene 2 bei optimistischer Synchronisation.

4.21 BOCC und FOCC

Um die Validierungen durchfiihren zu konnen, werden fiir jede TA Ti wihrend ihrer Lesephase die
Namen von ihr gelesener bzw. geinderter Objekte in einem Read-Set RS(Ti) bzw. Write-Set
WS(Ti) gefiihrt. Wegen des Ausschlusses blinder Schreibvorginge ist dabei der Write-Set einer TA
stets eine Teilmenge des Read-Sets. Da alle hier betrachteten optimistischen Verfahren einen chrono-
logieerhaltenden logischen Einbenutzerbetrieb anstreben, ist durch die Validierung sicherzustellen, da
die validierende TA alle Anderungen von zuvor erfolgreich validierten TA gesehen hat. Die Seriali-
sierungsreihenfolge ist dann zugleich durch die Validierungsreihenfolge gegeben (*).

Im urspriinglichen BOCC-Verfahren nach /KuRo81/ wird bei der Validierung iiberpriift, ob die
validierende TA ein Objekt gelesen hat, daB wihrend ihrer Lesephase geéindert wurde. Dazu wird in
der Validierungsphase der Read-Set der validierenden TA Tj mit den Write-Sets aller TA Ti vergli-
chen, die wihrend der Lesephase von Tj validiert haben. Ergibt sich eine Uberschneidung mit einem
dieser Write-Sets, wird die validierende TA zuriickgesetzt, da sie moglicherweise auf veraltete Daten
zugegriffen hat (die am Konflikt beteiligten TA konnen nicht mehr zuriickgesetzt werden, da sie
bereits beendet sind). Die Validierungen werden dabei in einem kritischen Abschnitt durchgefiihrt,
der sicherstellt, daB zu einem Zeitpunkt héchstens eine Validierung vorgenommen wird.

Wie z.B. in /Rah87b/ niher ausgefiihrt, besitzt die skizzierte BOCC-Validierung eine Reihe schwer-
wiegender Nachteile, die in quantitativen Leistungsuntersuchungen /Pei86, ACL85, CaSt84, ASP84,
AgDe85b, MeNa82, MoWo85/ zu deutlichen LeistungseinbuBlen verglichen mit Sperrverfahren fiihr-
ten. Lediglich in nahezu konfliktfreien Anwendungen konnte das BOCC-Verfahren in etwa gleich-
wertige Ergebnisse erreichen, wihrend ansonsten eine sehr hohe Anzahl von Riicksetzungen sehr
schlechte Durchsatz- und Antwortzeitresultate verursachte.

w(x) VoW v = Validierungsphase
T 1 =t wr = Schreibphase
r(x) = Lesezugriff auf x
T2 . r(x) . w(x) = Anderung von x
1 { 1

Abb. 4.3: Riicksetzung von T2 wegen ’unechtem’ Konflikt

Die Hauptschwichen des BOCC-Ansatzes sind:

- TA werden oft unnétigerweise (wegen eines “unechten’ Konfliktes) zuriickgesetzt, obwohl die aktu-
ellen Objektversionen gesehen wurden. Dies ist dann der Fall, wenn auf das von einer parallelen
TA geidnderte Objekt erst nach dem Einbringen in die Datenbank zugegriffen wurde. So wird im
Beispiel von Abb. 4.3 T2 unnétigerweise zuriickgesetzt, weil die Anderung von T1 gesehen wurde.
Diese unndtigen Riicksetzungen betreffen v.a. lange TA, die bereits durch kurze Anderungs-TA
zum Scheitern gezwungen werden kdnnen.

Da immer die validierende TA zuriickgesetzt wird, besteht die Gefahr eines zyklischen Restarts.
Das spite Zuriicksetzen fiihrt aulerdem zu einem hohen AusmaB unnétig verrichteter Arbeit.

*

In /PSU86,BCFP87/ werden einige Verbesserungen optimistischer Protokolle vorgeschlagen, bei denen durch
eine Abkehr vom chronologieerhaltenden logischen Einbenutzerbetrieb Riicksetzungen eingespart werden
konnen (siche auch /Rah87b/). Darauf kann aber hier nicht niher eingegangen werden.
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- Fiir lange TA besteht ein hohes Riicksetzrisiko, da sie i.a. einen groBen Read-Set haben und sich
gegeniiber vielen TA validieren miissen. Auch Hot-Spot-Objekte verursachen das Scheitern vieler
TA.

Mit den FOCC-Verfahren, die in /Sch81,UPS83/ unter der Bezeichnung Schnappschuf3-Validation
eingefiihrt wurden, kénnen einige der BOCC-Nachteile umgangen werden. Bei ihnen wird nicht
gegen bereits beendete TA validiert, sondern gegen sidmtliche aktiven TA. In der Validierungsphase,
die nur von Anderungs-TA durchzufiihren ist, wird untersucht, ob irgendeine der in der Lesephase
befindlichen TA ein Objekt gelesen hat, das die validierende TA im Begriff ist zu &ndern. In diesem
Fall muB der Konflikt durch Zuriicksetzen einer (oder mehrerer) beteiligter TA aufgelost werden.
Die EOT-Bearbeitung fiir eine Anderungs-TA Tj 148t sich demnach folgendermaBen darstellen (<< >>
begrenzt den kritischen Abschnitt, s.u.):

VALID := true;
<< for (alle laufenden TA Ti, die noch nicht validiert) do;

, miszS(Tj) N RS(Ti) # D then VALID := false;

if VALID then Schreibphase fiir Tj; >>
else (lose Konflikt auf);

Der FOCC-Ansatz bietet eine Reihe von Vorteilen gegeniiber dem urspriinglichen BOCC-Verfahren:
- Nur noch echte Synchronisationskonflikte fiihren zu Riicksetzungen.

- Write-Sets beendeter TA miissen nicht mehr aufgehoben werden.

- Die Validierung erfordert weniger Vergleiche, da gegen noch laufende TA validiert wird, deren
Read-Set im Mittel erst zur Hilfte feststeht /Pei86/.

Konflikte werden friihzeitig erkannt, wodurch unnitige Arbeit eingespart werden kann.

- Konflikte kénnen flexibler aufgelést werden, da noch keine der beteiligten TA beendet ist.

Von den in /Hir84/ genannten Alternativen zur Aufldsung eines Konfliktes, sind vor allem die folgen-
den von Interesse:

- Kill: Hierbei werden alle laufenden TA, deren Read-Sets sich mit dem Write-Set der validieren-
den TA iiberschneiden, zuriickgesetzt.

- Abort: Die validierende TA wird zuriickgesetzt.
- Hybride Strategie aus Kill- und Abort-Ansatz.

Wie man leicht einsieht, erscheint am ehesten eine hybride Strategie sinnvoll, da die beiden erst-
genannten Alternativen fiir sich allein zu einseitig sind und einen zyklischen Restart nicht aus-
schlieBen konnen. So ist die Kill-Strategie v.a. gegeniiber langen (Lese-) TA unfair, fiir die - dhnlich
wie bei BOCC - eine hohe Riicksetzwahrscheinlichkeit besteht. Die Abort-Strategie garantiert Lesern
ihr Durchkommen, benachteiligt jedoch Anderungs-TA (vor allem wenn sie lang sind bzw. einen
’Hot Spot’ dndern wollen). Mit einer hybriden Strategie lassen sich dagegen zyklische Restarts ver-
meiden, indem man TA unterschiedliche Priorititen zuordnet, z.B. abhiéngig von Laufzeit oder
Anzahl der Riicksetzungen. Somit kann immer mindestens einer TA (der mit der hochsten Prioritit)
ein gesichertes Durchkommen erméglicht werden.

Ein Problem bei FOCC stellt allerdings der Kkritische Abschnitt dar, der nicht nur die Validierungs-,
sondern auch die Schreibphase umfaBt, weil die Anderungen atomar in die_Datenbank einzubringen
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sind. Da jedoch in der Schreibphase fiir Logging (oder dquivalente MaBnahme) mindestens ein phy-
sischer Schreibvorgang anfillt, dauert dieser kritische Abschnitt vergleichsweise lang. Dies ist umso
gravierender, weil sich bei FOCC der kritische Abschnitt nicht nur auf andere validierungsbereite TA
bezieht, sondern alle DB-Zugriffe aktiver TA unterbindet. Dies wird deshalb vorgesehen, um zu ver-
hindern, daB sich die Read-Sets der laufenden TA &ndern und so mogliche Konflikte unentdeckt blei-
ben konnten. Da die Praktikabilitit des FOCC-Ansatzes mit einem solchen kritischen Abschnitt sicher
nicht gegeben ist, wird im folgenden eine einfache, jedoch effektive Losung fiir dieses Problem
angegeben.

Die grundlegende Beobachtung ist, daB der kritische Abschnitt praktisch einer Sperre fiir die gesamte
Datenbank gleichkommt. Mehr Parallelitdt 148t sich nun dadurch erzielen, da3 man nicht die gesamte
Datenbank blockiert, sondern nur noch die Objekte, die eine Anderungs-TA schreiben méchte (dies
entspricht einem kurzzeitigen Setzen von X-Sperren auf die betroffenen Objekte). Durch das ’Sper-
ren’ der zu schreibenden Objekte kann die Schreibphase nun ohne kritischen Abschnitt durchgefiihrt
werden; bei disjunkten Write-Sets werden so auch automatisch parallele Schreibphasen moglich. Zur
Realisierung dieser Vorgehensweise konnen die Blockierungsvermerke fiir die betroffenen Objekte
z.B. in einer speziellen Objekttabelle vermerkt werden, die vor jedem Zugriff auf die Datenbank
(nicht jedoch fiir Zugriffe im TA-Puffer) zu inspizieren ist. Wird dabei ein Blockierungsvermerk ent-
deckt, reiht sich die TA in eine objektspezifische Warteliste ein. Eine Aktivierung der TA erfolgt
dann, sobald die Anderung in die Datenbank eingebracht ist. Der genaue Aufbau von Validierungs-
und Schreibphase fiir eine Anderungs-TA Tj sieht nun folgendermaBen aus:
<< WS(Tj) blockieren,
for (alle laufenden Ti, die noch nicht validiert) do;
if WS(Tj) N RS(Ti) # O then (lése Konflikt auf);
end; >>
if (T] erfolgreich) then do;
Schreibphase fiir Tj;

Blockierung von WS(Tj) aufheben; (* ggf. wartende TA aktivieren *)
end;

else do;
Blockierung fiir WS(Tj) aufheben;
setze Tj zuriick;

end;

Wie zu sehen ist, wird die Blockierung des Write-Sets bereits vor der Validierung durchgefiihrt, um
schon wihrend der Validierungsphase ein Weiterarbeiten auf den nicht blockierten Objekten zu
ermoglichen. Der angegebene kritische Abschnitt bezieht sich daher nicht mehr auf die in der Lese-
phase befindlichen TA, sondern lediglich auf andere validierungsbereite TA. Dadurch, da immer nur

eine Validierung zu einem Zeitpunkt stattfindet, ist gewihrleistet, daB die validierende TA alle noch
nicht validierten TA beriicksichtigen kann.

4.2.2 Das BOCC+-Verfahren

BOCC+ steht fiir eine andere Verbesserung des urspriinglichen BOCC-Verfahrens, die v.a. wegen
seiner Ubertragbarkeit auf Mehrrechner-DBS von Bedeutung ist. Wie der Name schon andeutet, wird
dabei eine riickwirtsorientierte Validierung gegeniiber schon beendeten TA vorgenommen, wobei
jedoch (dhnlich wie z.B. in /PSUS82,ThRy85/ vorgeschlagen) Zeitstempel zur Konflikterkennung
benutzt werden. Zur Vergabe der Zeitstempel wird jeder TA nach ihrer Validierung eine eindeutige
TA-Nummer zugewiesen, die grofler ist als die aller vor ihr validierten TA (die TA-Nummer
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bestimmt damit die Position innerhalb der Serialisierungsreihenfolge). Die TA-Nummer kann dazu
von einem Zihler TNC (transaction number counter) abgeleitet werden, der nach jeder erfolgreichen
Validierung inkrementiert wird.

Bei BOCC+ wird nun bei jedem Objekt x die TA-Nummer des letzten erfolgreichen Anderers als
Zeitstempel oder Versionszihler TS(x) abgelegt. Weiterhin vermerkt sich jede TA beim Zugriff auf
ein Objekt den Zeitstempel der gelesenen Objektversion in ihrem Read-Set. Bei der Validierung einer
TA braucht dann nur durch Vergleich der Zeitstempel iiberpriift zu werden, ob die TA stets die aktu-
ellste Version aller referenzierten Objekte gesehen hat oder nicht. Damit ist zugleich sichergestellt,
da - im Gegensatz zum urspriinglichen BOCC-Verfahren - nur echte Konflikte zur Riicksetzung
einer TA fiihren.

Fiir die Validierung einer TA Tj ergibt sich so folgendes Bild ( ts(x,Tj) bezeichne den Zeitstempel
von x beim Zugriff durch TA Tj):
VALID := true;
<< for all r in RS(Tj) do;
if ts(r,Tj) < TS(r) then VALID := false;
end;
if VALID then do;
TNC :=TNC + 1; (* TNC entspricht nun der TA-Nummer fiir Tj *)
for all w in WS(Tj) do;
TS(w) := TNC;
end; >>
Schreibphase fiir Tj;
end;
else (setze T zuriick);

Der Algorithmus vermeidet nicht nur Riicksetzungen aufgrund unechter Konflikte, sondern erlaubt
auch eine erhebliche Beschleunigung der Validierungsphase. Denn fiir jede TA braucht pro Element
ihres Read-Sets nur noch ein Vergleich vorgenommen zu werden, unabhingig von der Anzahl parallel
ablaufender Anderungs-TA (eine quantitative Abschitzung des reduzierten Validierungsumfangs fiir
ein #hnliches Validierungsschema mit Zeitmarken findet sich in /Car87/). Wie leicht einzusehen ist,
ergeben sich auch so weitaus weniger Vergleiche als bei FOCC. Die Verwendung der Zeitstempel
erlaubt es auch, die Schreibphasen auflerhalb des kritischen Abschnittes durchzufithren. Denn falls
eine TA in der Lesephase auf die alte Version eines zu schreibenden Objektes zugreift, wird dies
durch Zeitstempelvergleich in der Validierungsphase festgestellt. Parallele Schreibphasen sind somit
auch nur zwischen TA méglich, die unterschiedliche Objektmengen schreiben.

Der angegebene Algorithmus ist jedoch nur dann einsetzbar, wenn fiir jedes bei der Validierung zu
beriicksichtigende Objekt x der Zeitstempel TS(x) im Hauptspeicher zugreifbar ist. Da der System-
puffer nur begrenzte Kapazitit besitzt, kann vor allem bei langen TA in der Regel nicht davon aus-
gegangen werden, daB alle wihrend ihrer Laufzeit gednderten Objekte noch im Systempuffer vorlie-
gen (ein Einlesen der Objekte zur Validierung verbietet sich von selbst). Daher werden in einer
Objekttabelle, die z.B. als Hash-Struktur organisiert sein kann, fiir zuletzt geénderte Objekte die
Zeitstempel vermerkt. Ein Objekteintrag einer solchen Tabelle kann dabei geloscht werden, sobald
sichergestellt ist, daB keine TA mehr zu validieren ist, die zum letzten Anderungszeitpunkt des Objek-
tes aktiv war. Demnach ist fiir Objekte, fiir die bei der Validierung kein Eintrag in der Objekttabelle
gefunden wird, kein Konflikt méglich.
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Das BOCC+-Verfahren 148t sich durch die zwei folgenden MaBnahmen noch weiter verbessern:

a) Ahnlich wie bei einem FOCC-Verfahren mit Kill-Strategie kann eine erfolgreich validierte Ande-
rungs-TA Tj sofort alle laufenden TA zuriicksetzen, die auf ein Objekt aus WS(Tj) zugegriffen
haben. Denn da diese TA zum Scheitern verurteilt sind, kann durch ihr frithzeitiges Zuriicksetzen
unnotige Arbeit eingespart werden.

b) Auch hier ist es (wie bei FOCC) sinnvoll, wihrend einer Schreibphase zu éndernde Objekte fiir
TA in der Lesephase zu blockieren. Denn dann werden Zugriffe auf die noch ungeéinderten
Objektversionen und somit vermeidbare Riicksetzungen verhindert.

Insgesamt besitzt der BOCC+-Ansatz verglichen mit dem urspriinglichen BOCC-Verfahren vor allem
folgende Pluspunkte:

- keine Riicksetzungen aufgrund unechter Konflikte
- sehr schnelle Validierung (wenig Vergleiche)
- parallele Schreibphasen

- friihzeitige Zuriicksetzung zum Scheitern verurteilter TA.

Verglichen mit FOCC schligt die besonders schnelle Validierung positiv zu Buche sowie - wie sich
noch zeigen wird - eine weitergehende Ubertragbarkeit auf Mehrrechner-DBS. Von Nachteil ist die
fehlende Wahlmoglichkeit bei der Auflosung von Konflikten, so daB die Gefahr zyklischer Restarts
gegeben ist. Dieses Problem 148t sich durch eine Kombination mit Sperrverfahren, die im nichsten
Abschnitt diskutiert wird, 16sen. Eine Kombination zwischen optimistischen und pessimistischen Ver-
fahren (Sperrverfahren) ist dabei auch fiir FOCC von Interesse, wird eine Verwendung iiber konflikt-
drmere Anwendungen hinaus angestrebt. Weitere Optimierungen der optimistischen Verfahren bringen

eine Beschrinkung auf Konsistenzebene 2 (4.2.4) bzw. der Einsatz eines Mehrversionen-Konzeptes
4.4).

4.2.3 Kombination mit Sperrverfahren

Eine Kombination von optimistischen Verfahren mit Sperrverfahren ist in erster Linie zur Ver-
meidung zyklischer Restarts sowie zur Reduzierung der Riicksetzrate wichtig. Diese Probleme sind
vor allem relevant bei langen TA sowie hiufig geinderten Hot-Spot-Daten (hohe Konflikthdufigkeit).
Wihrend FOCC-Verfahren immer mindestens einer TA ihr Durchkommen garantieren kénnen und
somit ein zyklischer Restart vermeidbar ist, ist bei BOCC bzw. BOCC+ dieses Problem noch
ungelost, weil stets die validierende TA zuriickgesetzt wird. Da das Auftreten zyklischer Restarts
offenbar nicht in Einklang mit der optimistischen Grundannahme konfliktarmer Verarbeitungsfolgen
steht, sind zur Losung dieses Problems pessimistischere Strategien angebracht; d.h., es sind auch
Blockierungen von TA vorzunehmen statt ausschlieBlich Riicksetzungen. Ein erster Vorschlag in diese

Richtung war bereits das Blockieren von Objekten wihrend der Schreibphase, wodurch sich vermeid-
bare Riicksetzungen umgehen lassen.

Es ist klar, daB die Unterstiitzung von optimistischer und pessimistischer Synchronisation einen ent-
sprechend hohen Realisierungsaufwand impliziert (z.B. ist eine Deadlock-Behandlung vorzusehen);
andererseits konnen aber auch im Prinzip die Vorteile beider Strategien je nach Lastprofil genutzt
werden. So ist bei einer hoheren Konfliktgefahr (z.B. wenn Hot Spots erkennbar werden) eine pessi-
mistische Synchronisation zur Reduzierung von TA-Riicksetzungen angebracht, wihrend man sich
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den damit verbundenen Overhead in konfliktarmen Situationen durch eine optimistischere Synchroni-
sation ersparen kann. Die kombinierten Verfahren erlangen somit potentiell die gleiche Universalitit
wie Sperrverfahren mit einer moglicherweise besseren Leistungsfihigkeit fiir bestimmte Anwen-
dungen oder Lastprofile. Dies wird durch erste Simulationsergebnisse in /GSH85/ bestiitigt, bei
denen ein kombiniertes Verfahren, wobei Lese-TA optimistisch und Anderungs-TA pessimistisch syn-
chronisiert werden, stets besser abschnitt als das RX-Sperrverfahren.

Bei den bisher bekanntgewordenen Vorschligen zur Integration von Sperrverfahren und opti-
mistischen Methoden /Lau82,BoGo84,ViRa85/ erfolgt die Wahl des Synchronisationsverfahrens ent-
weder auf der Ebene von Transaktionen bzw. auf Ebene der Objekte. Erstere Methode ist z.B. sinn-
voll, um (mit einer pessimistischen Synchronisation) einer langen oder bereits gescheiterten TA ein
Durchkommen zu sichern, wihrend der zweite Ansatz v.a. bei Hot Spots angebracht ist. Eine weiter-
gehende Unterscheidung /BoGo84,ViRa85/, auf die hier jedoch nicht eingegeangen werden kann,
beriicksichtigt zusitzlich noch die Art der Konflikte (Lese-Schreib- oder Schreib-Schreib-Konflikt).
Interessanterweise kann dann auch das RAX-Verfahren als eine spezielle Kombination zwischen
FOCC und pessimistischer Synchronisation aufgefat werden, bei der die Konvertierung der A- in die
X-Sperren der Validierung entspricht und die Konfliktauflssung durch Verzégerung der Anderungs-
TA geschieht /Rah87b/.

An dieser Stelle soll nur die einfachste Kombination mit Sperrverfahren - auf der Ebene von TA -
kurz beschrieben werden. Wie beim RX-Sperrverfahren unterscheiden wir dabei zwischen Lese- und
Schreibsperren, die jeweils bis zum TA-Ende zu halten sind. Die Anderungen pessimistischer TA
werden ebenfalls in privaten TA-Puffern vorgenommen, weil ansonsten nicht freigegebene Ande-
rungen im Systempuffer fiir optimistische TA sichtbar wiirden. Da fiir pessimistische TA das Durch-
kommen immer garantiert werden soll (auBer bei Deadlock), miissen in der Validierung von ihnen
gesetzte Sperren beriicksichtigt werden. AuBlerdem sich nun auch fiir pessimistisch synchronisierte TA
"Validierungen’ sowie Schreibphasen vorzunehmen.

In der ’Validierungsphase’ einer pessimistisch synchronisierten Anderungs-TA wird zunichst (wie bei
FOCC, s.0.) deren Write-Set auch fiir weitere Zugriffe optimistischer TA blockiert. Damit wird bei
Kombination mit FOCC verhindert, daB sich der relevante Read-Set-Anteil aktiver TA #ndert und bei
Kombination mit BOCC bzw. BOCC+ konnen dadurch vermeidbare Riicksetzungen eingespart wer-
den. Danach werden alle aktiven optimistischen TA zuriickgesetzt, die auf ein zu 4nderndes Objekt
zugegriffen haben. Bei Kombination mit BOCC+ erwirbt die pessimistische TA zusitzlich noch ihre
TA-Nummer und vermerkt diese als Zeitstempel in den gelinderten Objekten sowie in der Objekt-
tabelle. In der Schreibphase werden fiir pessimistische TA nach dem Logging und dem Einbringen
der Anderungen noch die Sperren freigegeben bzw. die Blockierungen fiir optimistische TA aufgeho-
ben sowie ggf. wartende TA aktiviert.

Daneben ist auch der Validierungstest fiir eine optimistische TA Tj zu erweitern, weil Tj keine
Objekte dndern darf, die eine aktive pessimistische TA bereits gelesen hat. Daher ist bei der Vali-
dierung zusitzlich zu iiberpriifen, ob eine laufende pessimistische TA eine Sperre aus WS(Tj) hilt;
wenn ja, muB Tj zuriickgesetzt werden. Auch hierbei mu vor der Validierung WS(Tj) blockiert wer-
den, um zu verhindern, daB sich die relevante Sperrmenge aktiver TA wihrend der Validierung
dndert. Die Validierungen werden zwar seriell ausgefiihrt, die Schreibphasen kénnen jedoch parallel
erfolgen. Eine genauere Beschreibung der Algorithmen findet sich in /Rah87b/.
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Durch die Bevorzugung pessimistischer TA ist natiirlich das Riicksetzrisiko fiir optimistische TA
groBer geworden, so daB im allgemeinen nur noch fiir kurze TA bzw. in konfliktarmen Anwendungen
eine optimistische Synchronisation anzuraten ist. Ein zyklischer Restart kann jedoch leicht vermieden
werden, indem sich eine gescheiterte TA bei der zweiten Ausfiihrung pessimistisch synchronisiert.

4.2.4 Konsistenzebene 2 bei optimistischer Synchronisation

Wie schon in 3.1 ausgefiihrt, unterstiitzen die meisten kommerziellen DBS aus Leistungsgriinden
lediglich Konsistenzebene 2, indem bei dem iiblicherweise eingesetzten RX-Sperrverfahren Lesesper-
ren nur kurz gehalten werden. Eine Anomalie, die durch einen solchen Verzicht auf Serialisierbarkeit
in Kauf genommen wird, ist ’unrepeatable read’; d.h., eine TA kann von demselben Datenobjekt
unterschiedliche, jedoch giiltige Versionen sehen.

Eine Beschrinkung auf Konsistenzebene 2 1t sich auch bei optimistischer Synchronisation zu einer
erheblichen Reduzierung der Konflikthdufigkeit nutzen; auBerdem ergibt sich eine deutliche Ver-
ringerung des Validierungsaufwandes. Um Konsistenzebene 2 zu gewihrleisten, gilt es némlich nur
die Anomalien ’dirty read’, ’dirty overwrite’ und ’lost update’ (siche Kap. 3) zu vermeiden. Dabei
sind jedoch die ersten beiden Anomalien schon dadurch umgangen, weil alle Anderungen in einem
privaten TA-Puffer vorbereitet werden und das Einbringen der Anderungen, durch Blockieren der zu
schreibenden Objekte fiir die Dauer der Schreibphase, aus Sicht der anderen TA atomar gehalten wer-
den kann. Zur Behebung von ’lost update’ brauchen aber - sowohl bei FOCC als auch bei BOCC
bzw. BOCC+ - nur noch Anderungs-TA gegeniiber anderen Anderungs-TA zu validieren /Rah87b/.
Lese-TA jedoch sind weder selbst zu validieren, noch brauchen sie bei der Validierung beriicksichtigt
zu werden. Dadurch diirfte sich eine erhebliche Einsparung von Riicksetzungen sowie des Vali-
dierungsaufwandes ergeben.

Gegeniiber RX-Sperrverfahren mit kurzen Lesesperren bietet die skizzierte Vorgehensweise zwei
wesentliche Vorteile. Zum einen werden mit der Validierung von Anderungs-TA gegeniiber anderen
Anderern ’lost updates’ definitiv vermieden, wihrend bei Sperrverfahren mit kurzen Lesesperren
Anderungen noch verlorengehen konnen, wenn die Lesesperren zu kurz gehalten werden /Rah87b/.
Der zweite Vorteil besteht darin, daB Lese-TA bei optimistischer Synchronisation weitaus weniger
behindert werden als bei dem Sperrverfahren, weil die einzigen synchronisationsbedingten
Verzogerungen fiir Leser das kurzzeitige Warten auf das Ende einer Schreibphase sind; Anderungs-
TA warten zudem nie auf Lese-TA. Beim RX-Sperrverfahren dagegen konnen fiir Leser durch die
langen Schreibsperren erhebliche Wartezeiten entstehen. Die hohere Parallelitit bei optimistischer
Synchronisation wird erméglicht, da Anderungen in einer privaten Kopie vorbereitet werden, so daf
Lesern (auBer wihrend dem Einbringen einer Anderung in der Schreibphase) stets eine konsistente
Objektversion angeboten werden kann (¥).

Auf der anderen Seite ermoglichen kurze Lesesperren, wie schon erwihnt, fiir die Dauer der Sperre
eine begrenzte Wiederholbarkeit von Lesevorgingen (cursor stability’). Dies 14t sich nun auch mit
optimistischer Synchronisation in analoger Weise erreichen (wenn dies notwendig erscheint), indem

* Dieser Vorteil 148t sich demnach auch mit Sperrverfahren erreichen, bei denen die Anderungen auf privaten
Kopien vorgenommen werden. Bei einem RAX-Verfahren mit kurzen Lesesperren wiirden sich z.B. fiir
Leser auch héchstens kurze Verzégerungen wéhrend der EOT-Bearbeitung paralleler Anderer (X-Sperren) er-
geben, und die kurzen Lesesperren wiirden kaum Wartezeiten fiir Anderungs-TA verursachen.



41

Lese-TA ebenfalls fiir die jeweilige Zeitdauer ’Sperren’ setzen. Diese Sperren miissen dann von vali-
dierenden Anderungs-TA beachtet werden, wodurch die Anderung gesperrter Objekte verhindert wird
und fiir die Sperrdauer Wiederholbarkeit von Lesevorgingen gesichert ist. Ein solches kurzzeitiges
Sperren gelesener Objekte fiihrt fiir die Lese-TA weder zu zusdtzlichen Verzogerungen noch zu
Deadlocks; lediglich fiir Anderungs-TA besteht eine etwas erhohte Riicksetzgefahr.

4.3 Zeitmarkenverfahren

Bei den bisher besprochenen Synchronisationskonzepten wurden die Verwendung von Zeitmarken
schon zweifach vorgesehen, nidmlich zur Deadlock-Vermeidung bei Sperrverfahren (4.1.2) sowie zur
Konflikterkennung im BOCC+-Verfahren (4.2.2). Eine weitergehende Verwendung solcher Zeitstem-
pel wird in den eigentlichen Zeitmarkenverfahren, die primér fiir verteilte DBS vorgeschlagen wurden
/BeGo81/, vorgesehen. Im Gegensatz zur Deadlock-Vermeidung und #hnlich wie bei BOCC+ wird
bei den reinen Zeitmarkenverfahren die Serialisierbarkeit durch Zeitstempel an den Datenobjekten
iiberpriift. Der Hauptunterschied im Vergleich zu BOCC+ ist, daB die Uberpriifung der Serialisierbar-
keit bereits wihrend der TA-Verarbeitung stattfindet und nicht erst bei TA-Ende. Ein weiterer Unter-
schied liegt darin, daB die Serialisierungsreihenfolge bei den Zeitmarkenverfahren i.a. der BOT-
Reihenfolge entspricht, wihrend sie bei BOCC+ (und den anderen optimistischen Verfahren) durch
die Validierungsreihenfolge gegeben ist.

Beim einfachsten Zeitmarkenverfahren (basic timestamp ordering /BeGo81/), auf das hier nur ein-
gegangen werden kann, bekommt jede TA bei ihrem BOT eine eindeutige Zeitmarke fest zugeordnet.
Diese Zeitmarke bestimmt zugleich die Position der TA in der Serialisierungsreihenfolge, so dafB die
TA alle Anderungen von ’lteren’ TA (d.h. TA mit kleinerem Zeitstempel) sehen muB, jedoch keine
Anderungen von ’jiingeren’ TA sehen darf. Die Uberpriifung dieser sehr restriktiven Forderung
geschieht mittels Zeitmarken an den Datenobjekten, wobei fiir jedes Objekt ein Schreib- und ein
Lesezeitstempel gefithrt wird. Der Schreibzeitstempel (Lesezeitstempel) entspricht dabei der TA-
Zeitmarke der TA, die das Objekt zuletzt gedindert (gelesen) hat.

Ein Lesezugriff einer TA T auf ein Objekt x ist nur dann zuldssig, wenn der Schreibzeitstempel von
x kleiner ist als die BOT-Zeitmarke von T. Ebenso wird ein Schreibzugriff nur gestattet, wenn die
BOT-Zeitmarke sowohl grofer ist als der Schreib- als auch der Lesezeitstempel des Objektes. Sind
diese Bedingungen nicht erfiillt, so wird die zugreifende TA sofort zuriickgesetzt. Es ist klar, daB
durch diese einfache Vorgehensweise v.a. fiir lange TA mit einer sehr hohen Riicksetzrate zu rechnen
ist; ebenso konnen zyklische Restarts nicht ausgeschlossen werden.

Ein weiterer Nachteil ergibt sich daraus, daB ’schmutzige’ Anderungen einer TA gegeniiber anderen
TA zu verbergen sind. Dies fiihrt dazu, daB nach einer Anderung wie beim RX-Sperrverfahren alle
weiteren Zugriffe (die nicht schon wegen des Zeitstempelvergleichs abgewiesen wurden) bis zum
TA-Ende des Anderers verzogert werden. Durch diese Blockierungen kann (im Gegensatz zu opti-
mistischen Verfahren) kaum ein Parallelititsgewinn gegeniiber dem RX-Sperrverfahren erreicht wer-
den, wobei jedoch i.a. weit mehr Riicksetzungen in Kauf zu nehmen sind. Aus diesen Griinden wer-
den reine Zeitmarkenverfahren i.a. als wenig konkurrenzfihig mit den anderen Verfahren angesehen
/Pei86,L0Sc87/. Allenfalls in verteilten DBS sind sie u.U. von Interesse, da sie ‘deadlockfrei sind und
der einfache Zeitstempelvergleich eine lokale Synchronisierung (ohne Kommunikation) erlaubt. Fiir
unsere Uberlegungen in Teil III werden sie jedoch keine Rolle spielen.
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4.4 Mehrversionen-Konzept

Voraussetzung fiir den Einsatz eines allgemeinen Mehrversionen-Konzeptes (im Gegensatz zu Verfah-
ren, z.B. dem RAC-Sperrverfahren, mit einer festen Anzahl von Versionen) ist die Bereitstellung des
(semantischen) Wissens bei BOT, ob eine TA Anderungen vornehmen darf oder nicht. Einer reinen
Lese-TA T wird dabei wihrend ihrer gesamten Laufzeit eine Sicht auf die Datenbank gewihrt, wie
sie bei ihrem BOT giiltig war; d.h., Anderungen, die wihrend ihrer Bearbeitung vorgenommen wer-
den, bleiben fiir T unsichtbar. Um dies zu realisieren, erzeugt jede erfolgreiche Anderung eine neue
Version des modifizierten Objekts; die Versionen werden in einem sogenannten Versionen-Pool ver-
waltet. Da unter Zuhilfenahme der Versionen jeder Lese-TA der bei BOT giiltige (und konsistente)
DB-Zustand zur Verfiigung gestellt wird, braucht fiir Lese-TA keinerlei Synchronisation durchgefiihrt
zu werden, auch brauchen sich andere TA nicht mehr gegen Lese-TA zu synchronisieren. Man erhilt
also den gleichen Vorteil wie bei optimistischer Synchronisation und Konsistenzebene 2, jedoch unter
Beibehaltung der Serialisierbarkeit.

Im Gegensatz zu Lese-TA greifen Update-TA stets auf die aktuellste Version eines Objektes zu; fiir
ihre Synchronisation kann praktisch jedes der allgemeinen Synchronisationsverfahren verwendet wer-
den /BeGo83, CaMuB86/. Das Mehrversionen-Konzept 1dBt sich also sowohl bei Sperrverfahren
/Cha82/, optimistischen Algorithmen /UPS83, Car87/, Zeitmarkenverfahren /Ree78, Her87b/ sowie
Kombinationen dieser Protokolle einsetzen. Da Lese-TA bei der Synchronisation nicht mehr zu
beriicksichtigen sind, reduziert sich fiir jedes dieser Verfahren sowohl die Konfliktwahrscheinlichkeit
(und damit die Anzahl von Blockierungen und Riicksetzungen) sowie der Synchronisierungsaufwand
(geringere Sperrhiufigkeit, weniger Validierungen u.i.).

Fiir die Vorteile, die ein Mehrversionen-Konzept bietet, mul zum einen in Kauf genommen werden,
daB Lese-TA (vor allem lange Leser) nicht immer die aktuellsten Daten sehen (es wird nur ein rei-
henfolgeerhaltender logischer Einbenutzerbetrieb gewihrleistet). Zum anderen ist ein erhdhter Spei-
cherplatzbedarf zur Haltung der Versionen sowie ein zusitzlicher Verwaltungsaufwand fiir den Ver-
sionen-Pool erforderlich. Techniken zur Versionen-Pool-Verwaltung (Auffinden von Versionen, Frei-
gabe nicht mehr benttigter Versionen, etc.) wurden bereits in /Cha82/ beschrieben, allerdings wird
dabei der Versionen-Pool auf Platte gehalten und die Versionenhaltung geschieht auf Seitenebene.
Zur Reduzierung des E/A-Aufwandes sollte der Versionen-Pool jedoch weitgehend im Hauptspeicher
gehalten werden; zur Begrenzung der Synchronisationskonflikte fiir Anderer sowie zur Reduzierung
des Speicherplatzbedarfs fiir den Versionen-Pool wire zudem ein kleineres Synchronisationsgranulat
als die Seite (Satz, Eintrag) wiinschenswert. Erste Uberlegungen hierzu finden sich in /CDHS5/.

4.5 Bewertung der vorgestellten Synchronisationskonzepte

Bevor wir ab dem nichsten Kapitel niher auf Synchronisationsverfahren in Mehrrechner-DBS ein-
gehen, sollen zunichst noch wesentliche Erkenntnisse, die fiir die Synchronisationstechniken in zen-
tralisierten DBS gewonnen wurden, zusammengestellt werden.

Wabhl des Synchronisationsgranulats

Obwohl ein sehr feines Synchronisationsgranulat (Satz, Feld) eine groBtmbgliche Parallelitit zuliBt,
erhoht sich damit die Pfadldnge von TA u.U. betriichtlich (DurchsatzeinbuBen), und die zur Synchro-
nisation erforderlichen Datenstrukturen (Sperrtabelle, Objekttabelle, u.d.) konnen mdglicherweise



43

nicht mehr im Hauptspeicher gehalten werden. Grobere Granulate vermindern zwar den Aufwand,
fihren jedoch zu vermehrten (fiktiven) Konflikten und damit zu zusitzlichen Blockierungen und
Riicksetzungen, die sowohl Durchsatz als auch Antwortzeiten beeintriichtigen. Diese Uberlegungen
zeigen die Notwendigkeit, mehrere Synchronisationsgranulate zu unterstiitzen, deren Anwendung
sowohl auf Objekt- als auch TA-Ebene erfolgen kann. So ist auf Objektebene v.a. fiir Datenelemente
hoher Zugriffsfrequenz - neben anwendungsabhéngigen Hot-Spot-Feldern also v.a. bei AdreBtabellen,
Indexstrukturen (B*-B#dume), Katalogdaten u.d. - eine Synchronisation auf Eintrags- oder Satzebene
zwingend vorzusehen, wihrend fiir ’normale’ Datenobjekte eine Synchronisation auf Seitenebene
meist ausreichend sein diirfte /Har87c/. Auf TA-Ebene empfiehlt sich ein feines Synchronisations-
granulat v.a. fiir kurze TA, wihrend bei langen TA (v.a. bei Dominanz sequentieller Zugriffsfolgen)
grobere Granulate zur Begrenzung des Verwaltungsaufwandes angebracht sind. Dies wird im wesent-
lichen auch von den Simulationsstudien /RiSt77,RiSt79/ bestitigt, die bei Lasten mit TA unterschied-
licher Gré8e ebenfalls hierarchische Synchronisationsverfahren empfehlen.

Pessimistische vs. optimistische Synchronisation

Bei pessimistischer Synchronisation fithren die Blockierungen von TA bei Sperrkonflikten zu
verlingerten Antwortzeiten der blockierten TA sowie zu DurchsatzeinbuBen. Werden zur Ver-
besserung des Durchsatzes mehr TA gleichzeitig zugelassen (Erhdhung der Sollparallelitit), ergeben
sich wegen der groBeren Konkurrenz um die zentralen Betriebsmittel (CPU, Platten, etc.) hohere
Antwortzeiten aber auch hohere Konfliktraten und damit mehr Blockierungen. Wie durch Simulatio-
nen und analytische Modelle (z.B. /TGS85,Tay87/) gezeigt wurde, fiihrt daher die Ubersteigung einer
gewissen Sollparallelitit zu DurchsatzeinbuB3en (Thrashing-Effekt).

Bei optimistischen Verfahren dagegen entfallen solche durch Blockierungen verursachte negativen
Leistungseinfliisse weitgehend, wodurch der geforderte Durchsatz u.U. mit geringerer Sollparallelitiit
als bei Sperrverfahren zu erreichen ist (geringere Konfliktwahrscheinlichkeit). Das Problem hierbei ist
jedoch, daB moglicherweise zu viele TA-Riicksetzungen oder gar zyklische Restarts verursacht wer-
den, wodurch natiirlich sowohl Durchsatz als auch Antwortzeiten in Mitleidenschaft gezogen werden.
Quantitative Leistungsvergleiche zwischen pessimistischen und optimistischen Verfahren, die mittels
analytischer Modelle sowie Simulationen mit synthetischen und empirischen Lasten (siehe 12.1) vor-
genommen wurden, kommen aufgrund starker Unterschiede in den Modellannahmen, LeistungsmaRen,
Detaillierungsgrad und betrachteten Verfahrensvarianten zu teilweise gegensitzlichen Ergebnissen (fiir
eine ausfiihrliche Diskussion dieser Arbeiten siehe /Rah87b/). Bei der sehr detaillierten empirischen
Vergleichsstudie /Pei86/ zeigte sich, daB der FOCC-Ansatz dem urspriinglichen BOCC-Verfahren
zwar liberlegen, den Sperrverfahren aber immer noch deutlich unterlegen ist. Dies bedeutet aber nicht,
daB optimistische Verfahren zur Synchronisation ginzlich unbrauchbar sind:

- In den quantitativen Leistungsanalysen wurden bisher meist nur die einfachsten Varianten opti-
mistischer Synchronisation (oft nur das urpriingliche BOCC-Verfahren) beriicksichtigt.

- Obwohl optimistischen Verfahren eine weitaus geringere algorithmische Komplexitét als Sperrver-
fahren zugestanden wird /Pei86/ (meist sehr einfache Validierung vs. Sperrprotokollen mit Dead-
lock-Erkennung, -Auflésung und Sperrkonversionen), wird der zur Synchronisation notwendige
Verwaltungsaufwand in nahezu allen Studien vernachléssigt.

- Eine Kombination von optimistischer und pessimistischer Synchronisation, die sehr differenziert

und flexibel moglich ist, besitzt das Potential, die Leistungsfihigkeit reiner Sperrverfahren zu
iibertreffen /GSHS85/.
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- In Mehrrechner-DBS (v.a. bei DB-Sharing) kommen optimistische Protokolle u.U. mit weniger
Synchronisationsnachrichten aus als Sperrverfahren.

Lastkontrolle

Ein wichtige Erkenntnis der Simulationsstudien /ACL85,Pei86/ ist die Notwendigkeit einer dyna-
mischen Lastkontrolle, die v.a. das Entstehen von Thrashing-Situationen wegen zu hoher Konflikt-
héufigkeit zu verhindern hat. Hierzu ist in erster Linie eine sorgfiltige Kontrolle und Anpassung der
Sollparallelitit von Bedeutung, um beispielsweise bei stidndigen Riicksetzungen oder Blockierungen
die Anzahl gleichzeitig zugelassener TA gezielt abzusenken. In /Pei86/ konnte z.B. nur so fiir opti-
mistische Protokolle erreicht werden, daB jede TA erfolgreich bearbeitet wurde. Auf dem Gebiet der
Lastkontrolle und -balancierung gilt es allerdings noch viel Forschungsarbeit zu leisten, um flexible
und leistungsfihige Algorithmen entwickeln zu konnen.

Anderung auf privaten Objektkopien

Ein Vorteil dieser Vorgehensweise, die aufer bei den optimistischen Protokollen auch bei den RAX-
und RAC-Sperrverfahren verfolgt wird, ist, daB Riicksetzungen sehr einfach sind. Denn unterstellt
man, daB alle Kopien zu #ndernder Objekte im Hauptspeicher gehalten werden konnen (was
zumindest fiir kurze TA realistisch ist), so brauchen dazu lediglich die Kopien der gescheiterten TA
weggeworfen zu werden (keine E/A). Ein weiterer Vorteil ist, da ein Lesen des ungeiinderten Objek-
tes parallel zu einer Anderung méglich ist, wodurch also eine hohere Parallelitit unterstiitzt wird.
Andererseits verursachen die Kopien einen hoheren Hauptspeicherbedarf sowie eine komplexere
Systempufferverwaltung /Pei86/.

Die fiir die RA-Sperrverfahren zu erwartende Erhohung der Parallelitit verglichen mit dem RX-
Sperrverfahren wurde in den Simulationen in /KiLa83, KiPf85/ bestitigt, nicht jedoch in der
genaueren Untersuchung /Pei86/, bei der das RX-Verfahren in etwa gleichwertig abschnitt. Der Grund
fiir diese unterschiedlichen Ergebnisse liegt nach /Pei86/ zum einen darin, daB in den Arbeiten von
KieBling et al. nur interne LeistungskenngréBen (nicht also Durchsatz oder Antwortzeiten) zur Bewer-
tung herangezogen wurden. Weiterhin ergaben sich in /Pei86/ fiir die RA-Sperrverfahren eine Viel-

zahl von Deadlocks aufgrund von Sperrkonversionen, die in /Kil.a83,KiPf85/ unberiicksichtigt blie-
ben.

Konsistenzebene 2

In /Pei86/ wurde neben den schon erwihnten Verfahren auch ein RX-Sperrprotokoll mit kurzen
Lesesperren (Konsistenzebene 2) simuliert, das bei allen Versuchsreihen besser abschnitt als die
anderen Sperrverfahren oder optimistischen Protokolle. Eine weitere starke Verbesserung mit Kon-
sistenzebene 2 ist zu erwarten, wenn zusitzlich die Anderungen auf privaten Kopien vorgenommen
werden. Denn dann kommen Lese-TA immer durch; fiir sie ergeben sich héchstens kurzzeitige
Blockierungen wihrend des Einbringens der Anderungen anderer TA. Auch Anderungs-TA werden
durch Lese-TA kaum behindert (hochstens durch kurze Lesesperren, die zwecks ’cursor stability’
sinnvoll sind), so daB im wesentlichen Anderungs-TA nur untereinander in Konflikt geraten kénnen.
Ein solcher Ansatz ist v.a. bei optimistischer Synchronisation zur Reduzierung der Riicksetzrate zu
empfehlen, aber auch bei Sperrverfahren moglich (z.B. RAX-Verfahren mit kurzen Lesesperren).

Mehrversionen-Konzept

Eine #hnliche Konfliktreduzierung - jedoch unter Bewahrung der (reihenfolgeerhaltenden) Serialisier-
barkeit - ergibt sich durch Einsatz eines Mehrversionen-Konzeptes, das mit nahezu allen allgemeinen
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Synchronisationsverfahren kombiniert werden kann. Der Preis dafiir, daf3 Lese-TA bei der Synchroni-
sation nicht mehr zu beriicksichtigen sind, ist zum einen der erhthte Aufwand fiir die Verwaltung der
Versionen und zum anderen, daB Leser u.U. auf veraltete Daten zugreifen. Die zum Teil drastischen
Leistungssteigerungen, die durch ein Mehrversionen-Konzept erzielt werden kdnnen /CaMu86,
HiPe87/, lassen diesen Preis aber nicht als zu hoch erscheinen. Die Ergebnisse fiir die Mehrver-
sionen-Verfahren zeigen auch, welche Leistungsgewinne mit Konsistenzebene 2 und Anderungen auf
privaten Kopien (bei weit geringerem Aufwand) zu erwarten sind.

Hot Spots und lange TA

Hot-Spot-Objekte mit hoher Anderungsfrequenz und lange (Anderungs-) TA verursachen eine hohe
Anzahl von Synchronisationskonflikten und fithren daher bei allen allgemeinen Synchronisationspro-
tokollen zu empfindlichen Leistungseinbuen. Daher sollten diese Probleme, wenn irgend moglich,
durch geeigneten DB-Entwurf (Vermeidung von Summenfeldern u.i.) und organisatorische MaB-
nahmen (Zerlegung von Batch-TA in eine Reihe von ’'mini batches’, Starten langer TA nur in
Schwachlastzeiten) umgangen werden /Gra85/. Erst wenn die Vermeidungsstrategie nicht mehr mog-
lich ist, miissen zumindest Hochleistungs-DBS auf Spezialprotokolle, wie fiir die High-Traffic-
Synchronisation in 4.1.3 diskutiert, zuriickgreifen.
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5. Synchronisation in verteilten Datenbanksystemen

Nach unserer Begriffsbildung in 2.1 sind verteilte DBS (VDBS) DB-Distribution-Systeme, bei denen
die Knoten geographisch verteilt (ortsverteilt) angeordnet sind. Die fiir VDBS entwickelten Synchro-
nisationsmechanismen sind somit auch in lokalen DB-Distribution-Systemen einsetzbar, wobei wegen
der schnelleren Rechnerkopplung noch eine effizientere Synchronisation zu erwarten ist. Im Vergleich
zu zentralisierten DBS ergeben sich neben den vielfiltigeren Fehlerfillen (Rechnerausfille, Kommu-
nikationsfehler, Netzwerkpartitionierungen) fiir VDBS weitere neue Aspekte, die fiir die Synchronisa-
tion von Bedeutung sind:

- Das Synchronisationsverfahren hat die globale Serialisierbarkeit aller im System ausgefiihrten TA
sicherzustellen; dazu reicht es wegen der rechneriibergreifenden Verarbeitungsfolgen z.B. nicht aus,
nur die (lokale) Serialisierbarkeit in jedem Rechner zu gewihrleisten.

Da kurze Antwortzeiten und hoher Durchsatz nur bei geringer Kommunikationshiufigkeit zu errei-
chen sind, muB insbesondere auch die Synchronisation mit einem Mindestmal an Interprozessor-
Kommunikationen auskommen.

- Im Gegensatz zu lokalen Systemen spielt in VDBS die Replikation der Daten eine groBe Rolle
/Gar86/; das dabei zu losende Update-Problem sollte, wie schon in 3.2 ausgefiihrt, moglichst
zusammen mit der Synchronisation behandelt werden.

- Die verteilte Ausfilhrung einer TA verlangt bei TA-Ende die Durchfiihrung eines rechneriiber-
greifenden Commit-Protokolls, um die Atomizitit der Gesamt-TA sicherzustellen und ein atomares
Sichtbarmachen der vorgenommenen Anderungen zu erméglichen.

Bei den noch vorzustellenden Synchronisationsverfahren gehen wir davon aus, daB eine TA zum
Zugriff auf Daten eines anderen Rechners in diesem eine Sub-TA startet. Eine TA, die nur Objekte
des Rechners, an dem sie gestartet wurde, referenziert, wird als lokale TA bezeichnet, anderenfalls als
globale TA. Jede globale TA besteht aus einer Primdr-TA, die am Ursprungsknoten der TA
ausgefiihrt wird, sowie einer Menge von Sub-TA, die von der Primir-TA initiiert werden. Die Sub-TA
koénnen dabei parallel zueinander bearbeitet werden. Am Ende einer globalen TA wird dann zwischen
Primiéir- und Sub-TA ein verteiltes Commit-Protokoll ausgefiihrt. Das bekannteste Protokoll dieser Art
ist das in Abb. 5.1 skizzierte (verteilte) Zwei-Phasen-Commit-Protokoll (2PC) /Gra78, MLOS86/. Im
einzelnen laufen dabei folgende Schritte ab:

1) Bei TA-Ende sendet die Primir-TA als Koordinator eine PREPARE-Nachricht gléichzeitig an alle
Sub-TA, um deren Beendigungsbereitschaft in Erfahrung zu bringen.

2) Nach Empfang der PREPARE-Nachricht sichert eine erfolgreich zu Ende gekommene Sub-TA

ihre Wiederholbatkeit durch das Ausschreiben von méglicherweise noch ungesicherten Log-Daten
sowie eines Prepared-Datensatzes auf die lokale Log-Datei (prewrite). AnschlieBend sendet sie
eine O.K.-Nachricht an den Koordinator zuriick, womit sie gleichzeitig das Recht aufgibt, sich
selbst zuriickzusetzen. Danach wartet die Sub-TA bis ihr der Koordinater den Gesamt-Ausgang
der TA (Commit oder Abort) mitteilt.
Eine gescheiterte Sub-TA schreibt einen Abort-Satz auf die lokale Log-Datei, schickt eine
FAILED-Nachricht zum Koordinator und. setzt sich anschlieBend zuriick ("Wegwerfen’ der
Anderungen). Da das Scheitern der globalen TA damit feststeht, beendet sich die Sub-TA darauf-
hin (bei Sperrverfahren: Freigabe der Sperren).
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PREPARE
Phase 1 prewrite / abort
O.K. /FAILED

k commit / abort

( COMMIT / ABORT
Phase 2 < commit / abort
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\ end

Abb. 5.1: Basisvariante des verteilten Zwei-Phasen-Commit-Protokolls /MLO86/

Nach Eintreffen aller Antwortnachrichten der Sub-TA beim Koordinator ist Phase 1 beendet.
Haben alle Sub-TA mit *O.K.” geantwortet, schreibt der Koordinator einen Commit-Record auf
die lokale Log-Datei, woraufhin die globale TA als erfolgreich beendet gilt. Danach wird eine
COMMIT-Nachricht gleichzeitig an alle Sub-TA gesendet.

Stimmte mindestens eine Sub-TA mit *FAILED’, so ist damit auch die Gesamt-TA zum Scheitern
verurteilt. Der Koordinator schreibt daher einen Abort-Record auf seinen Log und sendet eine
ABORT-Nachricht an alle Sub-TA, die mit ’O.K.” gestimmt hatten.

Nach Eintreffen einer COMMIT-Nachricht schreibt auch die Sub-TA einen Commit-Satz auf die
Log-Datei und macht anschlieBend ihre Anderungen sichtbar (bei Sperrverfahren: Freigabe der
Sperren). Bei einer ABORT-Nachricht schreibt die Sub-TA einen Abort-Record auf die Log-Datei
und setzt sich zurtick.

Die Sub-TA sendet danach zur Bestitigung noch eine ACK-Nachricht an den Koordinator und
beendet sich. Der Koordinator beendet sich nach Eintreffen aller ACK-Nachrichten.

Fiir die skizzierte Basisvariante des 2PC-Protokolls wurden zahlreiche Optimierungen und Erwei-
terungen vorgeschlagen, v.a. um Leistung (weniger Nachrichten und/oder Schreibvorgénge auf Log-
Dateien) oder Verfiigbarkeit zu verbessern. Sub-TA, die keine Anderungen vorgenommen haben (read
only), brauchen z.B. nur an Phase 1 teilzunehmen (in der von ihnen gehaltene Lesesperren frei-
gegeben werden) und keine Log-Daten zu schreiben /MLOB86/. Eine verbesserte Verfiigbarkeit (v.a.
gegeniiber Ausfillen des Koordinators) wird beispielsweise mit einem Drei-Phasen-Commit-Protokoll
/BGHS3,BHG87/ moglich, allerdings auf Kosten zusitzlichen Overheads im Normalbetrieb. Andere
Alternativen schlieBlich sehen eine Erweiterung des Protokolls auf eine hierarchische Aufrufstruktur
zwischen Sub-TA vor, wie sie bei beliebiger TA-Schachtelung notwendig wird. Beispiele solcher
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Ansitze sind das Presumed-Commit- und das Presumed-Abort-Protokoll /MLO86/. Fiir die weiteren
Ausfithrungen in dieser Arbeit werden wir uns jedoch auf das oben dargestellte und weithin akzep-
tierte 2PC-Protokoll (mit der angesprochenen Optimierung fiir Lese-Sub-TA) beziehen.

Angesichts der kaum zu iiberschauenden Vielfalt vorgeschlagener Synchronisationsverfahren fiir
VDBS konnen hier nur die grundlegenden Techniken iiberblicksartig dargestellt werden. Dazu
betrachten wir zunidchst in 5.1 Synchronisationsverfahren fir VDBS ohne Replikation der Daten
(strikte Datenpartitionierung). In 5.2 folgt dann die Diskussion von Losungen zur Update-Problematik
replizierter Datenbanken. Fiir eine ausfiihrlichere Behandlung der Synchronisation in VDBS sei auf
die Ubersichtsarbeiten /BeGo81, Koh81, Dad81, BeGo82, BHG87, Rah87b/ sowie die dort genannten
Literaturstellen verwiesen. Auf bisherige Leistungsuntersuchungen fiir Synchronisationsprotokolle in
VDBS wird noch in 12.2 eingegangen.

5.1 Synchronisationsverfahren bei fehlender Datenreplikation

Eine einfache Klassifikation von Synchronisationsverfahren fiir VDBS ohne Replikation der Daten
zeigt Abb. 5.2. Neben den schon fiir zentralisierte DBS unterschiedenen drei allgemeinen Verfahrens-
klassen - Sperrverfahren, optimistische Protokolle und Zeitmarkenverfahren - kann in VDBS
weiterhin unterschieden werden zwischen Ansitzen, bei denen die Synchronisation an zentraler Stelle
auf einem ausgezeichneten Knoten durchgefiihrt wird, und Verfahren unter verteilter Kontrolle. Bei
zentraler Kontrolle kdnnen reine Zeitmarkenverfahren von vorneherein ausgeklammert bleiben, da sie
hier den gleichen (hohen) Kommunikationsaufwand wie Sperrverfahren verursachen wiirden, jedoch
weitaus mehr Riicksetzungen. Ein in VDBS fiir die Leistungsfihigkeit wichtiger Punkt ist weiterhin
die fiir Sperrverfahren vorzusehende Deadlock-Behandlung. Dazu bietet sich bei zentralen Sperrver-
fahren eine Deadlock-Erkennung an, da sie die wenigsten Riicksetzungen verursacht und ohne zusitz-
lichen Kommunikationsaufwand durchfiihrbar ist. Bei verteilten Sperrverfahren ist eine Priferenz
nicht so leicht zu treffen; hier kommen praktisch alle der in 4.1.2 genannten Arten der Deadlock-
Behandlung (auler Preclaiming) sowie Kombinationen davon in Betracht.

Wie schon in zentralisierten DBS konnen die einzelnen Verfahrensklassen auch in VDBS vielfiltig
miteinander kombiniert werden (z.B. optimistische mit pessimistischen Protokollen). Ebenso kann zur
Optimierung ein Mehrversionen-Konzept vorgesehen werden /Ree78, StRo81, LaWi84, ChGr85,
ABGS87, Weih87, Her87b/ oder eine Beschrinkung auf Konsistenzebene 2 erfolgen.

Die sich nach Abb. 5.2 ergebenden Alternativen zur Synchronisation sollen im folgenden genauer
beschrieben werden. Dazu diskutieren wir in 5.1.1 zundchst zentrale und verteilte Sperrverfahren
sowie die Behandlung von Deadlocks in VDBS. Danach folgen Realisierungsmoglichkeiten opti-
mistischer Protokolle (5.1.2) sowie noch einige kurze Anmerkungen zu Zeitmarkenverfahren.

5.1.1 Sperrverfahren in VDBS

Zentraler Lock-Manager

Bei diesem Ansatz verwaltet ein zentraler Lock-Manager auf einem der Rechner eine globale
Sperrtabelle, mit der alle Sperranforderungen und -freigaben im System durchgefiihrt werden. Vorteil
dieses Ansatzes ist, daB die Synchronisation im zentralen Knoten quasi wie in einem zentralisierten
DBS abgewickelt werden kann, da dort stets der aktuelle Synchronisationszustand bekannt ist.
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zentral verteilt
Sperrverfahren optimistisch Sperrverfahren optimistisch Zeitmarken
(BOCC,BOCC+) / \ (BOCC,BOCC+,FOCC)
zentrale Deadlock- Deadlock-Vermeidung/ Deadlock-
Erkennung Timeout Erkennung
zentral verteilt

Abb. 5.2: Synchronisationsverfahren in VDBS

Insbesondere kann auch eine Deadlock-Erkennung wie im Ein-Rechner-Fall vorgenommen werden.

Allerdings sprechen eine Reihe schwerwiegender Nachteile gegen einen solchen Ansatz, so daB er in
VDBS als wenig geeignet anzusehen ist:

- Jede Sperranforderung einer TA, die nicht auf dem zentralen Knoten lduft, verursacht eine Nach-
richt, auf die synchron gewartet werden muB. Ein solche Nachrichtenhiufigkeit ist fiir Durchsatz
und Antwortzeit gleichermaflen inakzeptabel.

- Der zentrale Knoten stellt einen ’single point of failure’ dar, dessen Ausfall einen Systemstillstand
zur Folge hat. Um dies zu vermeiden, ist durch geeignete Vorkehrungen im Normalbetrieb (z.B.
Fiihren einer Kopie der globalen Sperrtabelle in einem anderen Rechner), die jedoch sehr teuer sein
konnen, eine geeignete Ausfallbehandlung zu erméglichen.

- Der zentrale Knoten kann v.a. bei Erweiterung des Systems wegen der dann wachsenden TA-Raten
zu einem Engpafl werden.

- Da alle Rechner von der Funktionsfahigkeit des zentralen Knotens abhingig sind, ist die in ortsver-
teilten Systemen sehr wichtige Rechnerunabhingigkeit (site autonomy /CePe84/) nicht gegeben.

Verteilte Sperrverfahren

Wie bei allen verteilten Synchronisationsverfahren in VDBS ohne Replikation, synchronisiert hierbei
jeder Rechner alle Zugriffe auf die Daten der ihm zugeordneten Datenpartition. Da zum Zugriff auf
externe Daten bereits Sub-TA in den jeweiligen Rechnern gestartet werden, wird zum Anfordern der
Sperren keine zusitzliche Kommunikation notwendig - ein Hauptvorteil dieses Ansatzes. Das Frei-
geben der Sperren erfolgt im Rahmen des Commit-Protokolls (s.0.). Das griBte Problem verteilter
Sperrverfahren ist die Behandlung globaler Deadlocks, die die Leistungsfihigkeit entscheidend
beeinfluflen kann.

Deadlock-Behandlung bei verteilten Sperrverfahren
Die einfachste Behandlung von Deadlocks, die keine zusitzliche Kommunikation verursacht, ist die
Verwendung eines Timeout-Verfahrens oder einer Deadlock-Vermeidungsstrategie. In beiden Fillen
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werden jedoch, wie schon in 4.1.2 angesprochen, TA unnitigerweise zuriickgesetzt, wobei iiber die
Hiufigkeit solcher unnétigen Riicksetzungen noch keine empirischen Vergleichsuntersuchungen
bekannt sind. Der Timeout-Ansatz wird z.B. im Encompass- und im NonStop-SQL-System von Tan-
dem verfolgt /Bor81,Tan87/, wobei dort wegen der iiblicherweise kurz gehaltenen Lesesperren die
Deadlock-Wahrscheinlichkeit ohnehin geringer ist als bei langen Lesesperren.

Die Deadlock-Erkennung ist bei verteilten Sperrverfahren weitaus aufwendiger als in zentralisierten
DBS oder bei zentralen Sperrverfahren in VDBS, da zur Erkennung globaler Deadlocks im Warte-
graph rechneriibergreifende Wartebeziehungen zu fiihren sind, deren Mitteilung mit Kommunikations-
vorgiéingen verbunden ist. Die Erkennung globaler Deadlocks kann entweder zentral oder verteilt
erfolgen. Bei der zentralen Deadlock-Erkennung, die z.B. in Distributed Ingres vorgenommen wird
(s. /Sto79/), wird in einem zentralen Knoten ein globaler Wartegraph gefiihrt und auf Zyklen durch-
sucht. Jeder Rechner schickt die bei ihm entstehenden Wartebeziehungen periodisch (Biindelung von
Nachrichten, um den Kommunikations-Overhead einzugrenzen) an den zentralen Knoten, der damit
seinen Wartegraph vervollstindigt und die Zyklensuche startet. Da der globale Wartegraph wegen der
Nachrichtenverzdgerungen i.a. nicht auf dem aktuellsten Stand ist, werden Deadlocks nicht nur ver-
spitet entdeckt, es konnen auch sogenannte Phantom-Deadlocks /BHG87/ erkannt und damit unnéotige
Riicksetzungen verursacht werden. Die Sonderrolle des fiir die Deadlock-Erkennung zustdndigen Kno-
tens bewirkt zudem #hnliche Probleme beziiglich Verfiigbarkeit und Rechnerautonomie wie bei einem
zentralen Sperrverfahren.

Eine verteilte Deadlock-Erkennung, bei der i.a. jeder Rechner eine gleichberechtigte Funktion
ausiibt, ist dagegen wesentlich schwieriger zu realisieren als die zentrale Erkennung von Ver-
klemmungen. So wurde von einigen vorgeschlagenen Protokollen nachtriglich gezeigt, da8 z.B. nicht
alle globale Deadlocks erkannt werden, da Phantom-Deadlocks entdeckt werden oder daB ein Dead-
lock von mehreren Knoten erkannt wird, wobei u.U. unterschiedliche (unnétige) Riicksetzungen zur
Deadlock-Auflosung veranlat werden /Moh80,EIm86/. Der in R* eingesetzte Algorithmus zur Dead-
lock-Erkennung /Obe82/ wurde daraufhin optimiert, globale Deadlocks zwischen zwei Knoten
besonders schnell zu erkennen (1 Nachricht), da nach /GHOKS81/ typischerweise die meisten Dead-
locks (> 90 %) nur Zykluslinge 2 aufweisen. Solche Deadlocks werden daher in R* auch schneller
entdeckt als bei einer zentralen Deadlock-Erkennung, bei der erst beide betroffenen Rechner ihre
Wartesituation an den zentralen Knoten schicken miissen. Ein Uberblick iiber weitere Verfahren zur
verteilten Deadlock-Erkennung findet sich in /EIm86/.

In vielen Fillen diirfte anstelle einer komplexen und u.U. aufwendigen Erkennung globaler Ver-
klemmungen auch eine hybride Strategie zur Deadlock-Behandlung ausreichend sein. Dabei werden
lokale Deadlocks, die nur TA eines Rechners betreffen, explizit erkannt; globale Deadlocks dagegen
werden entweder iiber einen Timeout-Ansatz aufgeldst oder z.B. iiber TA-Zeitmarken (Wait-Die,
Wound-Wait) oder Zeitintervalle vermieden. Eine solche Vorgehensweise besitzt einige Vorteile:

- Einfachheit

- keine Nachrichten zur Deadlock-Behandlung erforderlich

- Rechnerausfille verlangen keine besonderen Vorkehrungen (Fehlertoleranz).
AuBlerdem ist davon auszugehen, daB die meisten Deadlocks nur TA eines Rechners beriihren (und

somit explizit erkannt werden), da ein Deadlock wie erwihnt meist nur zwei TA betrifft und aus
Leistungsgriinden eine hohe Lokalitit im Referenzverhalten angestrebt werden muB. Letzteres
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bedeutet, daB die Daten eines Rechners mdglichst von lokalen TA referenziert werden sollen, so daB
auch die meisten Sperrkonflikte auf diesen Daten zwischen lokalen TA entstehen. Daher ist z.B. eine
hybride Strategie mit Timeouts zur Auflsung globaler Deadlocks umso angebrachter, je héher die
erzielbare Lokalitit ist. Die Erkennung globaler Deadlocks ist dagegen allgemeiner einsetzbar; insbe-
sondere ist sie bei hoherer Konfliktwahrscheinlichkeit zwischen den Rechnern zu empfehlen, um nicht
zu viele TA unnétig zuriickzusetzen.

5.1.2 Optimistische Protokolle in VDBS

Die optimistischen Synchronisationsverfahren in verteilten DBS lassen sich unterteilen in Protokolle,
bei denen die Validierungen auf einem zentralen Knoten ausgefiihrt werden, sowie Verfahren mit ver-
teilter Validierung.

Zentrale Validierung

Zur Durchfithrung der Validierungen sendet eine TA (bei globalen TA die Primér-TA) bei TA-Ende
den vollstiindigen Read- und Write-Set zum zentralen Validierungsknoten (ZVK). Dieser meldet dann
nach der Validierung das Ergebnis zur (Primér-) TA zuriick, woraufhin entweder das Zuriicksetzen
der TA oder die Schreibphase veranlat wird. Bei globalen TA bietet sich folgendes Zusammenspiel
zwischen der Validierung auf dem ZVK und dem Zwei-Phasen-Commit-Protokoll an /Rah88/:

- Die explizite Ausfilhrung von Phase 1 des 2PC kann (zur Einsparung von Kommunikationsvor-
gingen) umgangen werden, wenn eine Sub-TA ihre Anderungen bereits withrend der Lesephase vor
Absenden der ohnehin notwendigen Fertigmeldung an die Primir-TA (mit der auch Ergebnisse
zuriickgeliefert werden) sichert und damit in den Prepared-Zustand iibergeht. Mit der Fertigmeldung
teilt die Sub-TA auch ihren Read- und Write-Set der Primir-TA mit, so daB diese bei EOT den
gesamten Read- und Write-Set zur Validierung zum ZVK schicken kann.

- Nach Eintreffen des Validierungsergebnisses startet die Primir-TA Phase 2 des Commit-Protokolls
(s.0.), wobei sie u.a. alle Sub-TA, die Anderungen vorgenommen haben, vom Validierungsresultat
informiert. Bei erfolgreicher Validierung werden dabei die Schreibphasen von der Primir-TA und
den Sub-TA durchgefiihrt, nachdem die Primir-TA den Commit-Record auf die lokale Log-Datei
geschrieben hat.

Die zentrale Validierung hat den Vorteil, daB zur eigentlichen Synchronisation nur eine Nachricht (die
zur Validierung) erforderlich ist, auf die synchron gewartet werden muf. Damit liegt der Kommuni-
kations-Overhead weit unter dem eines zentralen Sperrverfahrens, bei dem jede Sperranforderung eine
synchrone Nachricht an den zentralen Lock-Manager verlangt. Allerdings kann zur Validierung im
ZVK nur eine BOCC-értige Synchronisation verwendet werden; die FOCC-Alternative scheitert
daran, dafl es unmdglich ist, im ZVK die aktuellen Read-Sets der in den verschiedenen Knoten lau-
fenden TA zu kennen. Daher kommt zur Synchronisation in erster Linie der BOCC+-Ansatz in Frage,
der nahezu unveréndert iibernommen werden kann: Im ZVK wird dazu der globale TA-Zihler TNC,
der bei jeder erfolgreichen Validierung inkrementiert wird, gefiihrt sowie (zur Validierung) die
Objekttabelle mit den Zeitstempel fiir gednderte Objekte. Auch ein friihzeitiges Zuriicksetzen zum
Scheitern verurteilter TA ist hier noch méglich. Dazu werden nach der erfolgreichen Validierungs-
nachricht vom ZVK, auf den Rechnern, auf denen die validierte TA Anderungen einbringen will, lau-
fende TA zuriickgesetzt, die auf eines der zu schreibenden Objekte zugegriffen haben.
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Damit bleiben alle Vorteile des BOCC+-Verfahrens (s. 4.2.2) auch hier erhalten. Von besonderer
Bedeutung ist dabei die mit der Objekttabelle ermoglichte, schnelle Validierung, da fiir jedes Read-
Set-Element nur ein Vergleich vorzunehmen ist. Damit 146t sich durch einen ausreichend leistungs-
starken ZVK (z.B. 20-30 MIPS) auch bei hohen TA-Raten, etwa 1000 kurzen TA/s, trotz der notwen-

digen Wartung der Datenstrukturen und des Kommunikations-Overheads ein Engpafl vermeiden
/Rah86e/.

Eine Kombination mit einem Mehrversionen-Konzept oder Beschrinkung auf Konsistenzebene 2
/Rah87b/ bringen auch hier eine erhebliche Reduzierung von Riicksetzungen sowie des Kommuni-
kations- und Validierungsaufwandes (nur noch Anderungs-TA miissen validieren). Dennoch besteht
selbst dann fiir Update-TA wie im zentralen Fall u.U. ein noch zu hohes Riicksetzrisiko und die
Gefahr zyklischer Restarts. Eine Kombination mit einem zentralen Sperrverfahren, wie fiir einen Ein-
satz in konflikttrichtigeren Anwendungen erforderlich, ist zwar analog zu den Ausfiihrungen in 4.2.3
relativ einfach realisierbar (Erweitern der Objekttabelle im ZVK um entsprechende Sperrinformatio-
nen). Allerdings wird dann fiir pessimistisch synchronisierte TA wieder ein hoher Kommunikations-
aufwand eingefiihrt, da jede Sperranforderung an den zentralen Knoten zu richten ist.

Verteilte Validierung

Obwohl die Validierung auf einem zentralen Knoten eine relativ einfache Losung erlaubt und in der
hier vorgestellten Form (mit BOCC+) moglicherweise eine vielfach akzeptable Leistungsfihigkeit
erreichen kann, sehen die bisherigen Vorschldge fiir optimistische Synchronisationsverfahren in
VDBS /ABGS87, Bha82, Sch81, Bad79, BaMc84, Tho79, CeOw82, GhMa85, LaWi84, SNMSS5,
Her87a/ fast durchweg eine verteilte Validierung vor. Griinde dafiir sind zum einen die durch den
zentralen Knoten eingefiihrten Verfiigbarkeitsprobleme und eine Beeintrichtigung der Rechner-
autonomie. Desweiteren ist von Nachteil, da8 selbst lokale TA auf dem ZVK validieren miissen und
damit Kommunikation verursachen; auferdem erméglicht die verteilte Validierung eine bessere Kom-
bination mit (verteilten) Sperrverfahren, bei der keine zusitzliche Kommunikation notwendig wird.
Ein weiterer Pluspunkt bei verteilter Validierung ist, daB neben einer BOCC-artigen Synchronisation
auch eine FOCC-Strategie anwendbar ist.

Beim verteilten Validierungsschema wird jede (Sub-) TA an ihrem ausfiihrenden Rechner validiert.
Damit wird fiir rein lokale TA, die idealerweise den groften TA-Anteil ausmachen, keine Inter-
prozessor-Kommunikation erforderlich. Auch fiir globale TA verursacht (wie schon bei verteilten
Sperrverfahren) die Synchronisation keine zusitzlichen Nachrichten, da sich Validierungen und
Schreibphasen im Rahmen des Zwei-Phasen-Commit-Protokolls durchfiihren lassen:

- Die PREPARE-Nachricht, welche die Primér-TA an alle Sub-TA schickt, dient jetzt gleichzeitig als
Validierungsaufforderung. Nach einer erfolgreichen lokalen Validierung sichert jede Sub-TA ihre
Anderungen (Prepared-Zustand) und schickt eine O.K.-Nachricht zur Primir-TA. Bei gescheiterter
lokaler Validierung dagegen wird eine FAILED-Nachricht zuriickgesendet, und die Sub-TA setzt
sich zurtick.

- Waren alle lokalen Validierungen erfolgreich, so verschickt die Primir-TA (nach Schreiben des
Commit-Records) eine COMMIT-Nachricht an alle Sub-TA, die Anderungen vorgenommen haben.
Diese fithren daraufhin ihre Schreibphasen durch. Verliefen eine oder mehrere der lokalen Vali-

dierungen erfolglos, leitet die Primdr-TA durch Verschicken von ABORT-Nachrichten das Zuriick-
setzen der TA ein.
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Diese Vorgehensweise reicht jedoch allein nicht aus, um eine korrekte Synchronisation zu gewihr-
leisten. Denn durch die lokalen Validierungen wird zwar die lokale Serialisierbarkeit in jedem Knoten
sichergestellt, nicht aber notwendigerweise die globale Serialisierbarkeit, da die lokale Serialisierungs-
reihenfolge von Sub-TA zweier globaler TA auf verschiedenen Rechnern entgegengesetzt sein kann
/Sch82/. Zur Behandlung dieses Problems wurden mehrere Alternativen vorgeschlagen /Rah88/,
wobei die wohl einfachste Losung méglich wird, wenn die Validierungen globaler TA auf allen Kno-
ten in der gleichen Reihenfolge ausgefiihrt werden. In diesem Fall entspricht die auf allen Rechnern
gleiche Validierungsreihenfolge nicht nur der lokalen, sondern zugleich der globalen Serialisierungs-
reihenfolge.

Das Erzwingen der gleichen Validierungsreihenfolge auf allen Knoten kann wiederum durch ver-
schiedene Alternativen realisiert werden:

Die einfachste Realisierung ist moglich bei lokaler Anordnung der Rechner und einem (zuver-
lassigen) Broadcast-Medium zur Rechnerkopplung (z.B. Bus). Hier st68t die Primiir-TA alle lokalen
Validierungen mittels einer Broadcast-Nachricht an; die Validierungen brauchen dann nur in der
Empfangsreihenfolge vorgenommen zu werden.

- Eine allgemeiner einsetzbare Strategie sieht vor, jeder TA bei EOT an ihrem Ursprungsknoten eine
eindeutige TA-Nummer (z.B. aus Rechner-ID und lokaler Uhrzeit /Lam78/) zuzuweisen, die ihre
Position in der globalen Serialisierungsreihenfolge festlegt. Diese Nummer wird bei den Validie-
rungsaufforderungen mitgeschickt, so daB in jedem Knoten die gleiche Validierungsreihenfolge ein-
gehalten werden kann. Zu spit eintreffende TA (d.h. TA, deren Nummer kleiner ist als die von
zuletzt lokal validierten TA) werden zuriickgesetzt. Das AusmaB solcher Riicksetzungen ist umso
geringer, je schneller und gleichmiBiger die Ubertragungszeiten zwischen den Rechnern sind (je
langsamer die Verbindungen, desto mehr werden globale TA gegeniiber lokalen benachteiligt) und
je enger die lokalen Uhren der Rechner synchronisiert sind. Daher ist v.a. in ortsverteilten Syste-
men mit solchen Riicksetzungen zu rechnen.

- Die lokalen Validierungen werden iiber ein Token-Ring-Konzept koordiniert, bei dem an einem
Rechner die Validierungen nur bei Token-Besitz und in einer festgelegten Reihenfolge vorgenom-
men werden. Dieser Ansatz wird fiir DB-Sharing-Systeme in 9.2.1 noch ausfiihrlicher diskutiert.

Ein weiteres Problem bei verteilter Validierung entsteht durch die zeitliche Trennung zwischen
lokaler Validierung und Schreibphase. Denn im Gegensatz zu zentralisierten DBS ist nun auf einem
Knoten nach erfolgreicher lokaler Validierung das Schicksal der globalen TA ungewiB. Die von lokal
erfolgreich validierten Sub-TA, die auch als semi-committed TA bezeichnet werden, beabsichtigten
Anderungen sind demnach ’unsicher’, da sie je nach Validierungsausgang der globalen TA weg-
geworfen oder in die Datenbank eingebracht werden. Fiir die Behandlung dieser unsicheren

Anderungen in der Lesephase und bei der Validierung lokaler TA kommen im wesentlichen fol-
gende Alternativen in Betracht:

a) Bei der ersten Moglichkeit wird beim Zugriff auf ein Objekt, fiir das eine semi-committed TA
eine Anderung beabsichtigt, stets die aktuell giiltige, ungeéinderte Version zur Verfiigung gestellt.
Dies ist allerdings wenig sinnvoll, wenn (wie bisher vorausgesetzt) sich die laufenden TA in der
Serialisierungsreihenfolge nach allen bereits (lokal) validierten TA einreihen miissen. Denn in die-
sem Fall wird die auf eine alte Objektversion zugreifende TA zuriickgesetzt, wenn die globale TA
erfolgreich abschlieSt, wovon optimistischerweise auszugehen ist. Der Zugriff auf die ungeiinderte
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Objektversion kommt daher allenfalls in Frage, wenn sich die betreffende TA in der Seriali-
sierungsreihenfolge vor der die Anderung beabsichtigende globalen TA einreihen 1iBt. Die Ent-
scheidung dariiber ist - wie in /Rah87b/ ndher ausgefiihrt - im verteilten Fall i.a. relativ komplex
und soll hier nicht weiter untersucht werden. Eine elegante Losung unter Verwendung von Zeitin-
tervallen ist in /BCFP87/ beschrieben; allerdings miissen dabei auch alle Schreibphasen in der
Serialisierungsreihenfolge ausgefiihrt werden, wodurch vor allem fiir lokale Anderungs-TA erheb-
liche Verzdgerungen entstehen kénnen.

b) In einer optimistischeren Alternative wird sofort auf die unsichere Anderung einer semi-
committed TA zugegriffen, weil davon ausgegangen wird, da die globale TA erfolgreich zu Ende
kommt. Damit wird zwar (zunichst) eine hohe Parallelitit erméglicht, jedoch machen auf unsi-
chere Anderungen zugreifende TA ihr Schicksal von dem der globalen TA abhingig. Sinnvoller-
weise warten dann diese abhingigen TA vor ihrer lokalen Validierung ab, ob ihr Optimismus
berechtigt war, d.h., ob die globalen TA, deren Anderungen gesehen wurden, erfolgreich waren
oder nicht. Wiirden nimlich diese abhingigen TA ebenfalls wieder unsichere Anderungen
zuginglich machen, kénnte eine Riicksetzung einen Domino-Effekt nach sich ziehen. Der Zugriff
auf unsichere Anderungen wird u.a. in /GhMa85LaWi84/ vorgesehen, soll hier jedoch nicht
weiter verfolgt werden.

c) Die dritte Alternative schlieBlich, die auch bei den optimistischen Protokollen bei DB-Sharing
Verwendung finden wird, blockiert den Zugriff auf unsichere Anderungen bis der Ausgang der
globalen TA feststeht. Damit werden unnétige Riicksetzungen - wie bei Alternative a) moglich -
umgangen, allerdings wird durch das ’Sperren’ der Objekte auch die Parallelitit reduziert. Dead-
locks konnen dabei nicht entstehen, da die TA, auf die gewartet wird, ihre Lesephase bereits
beendet hat und somit nicht mehr auf solche Sperren laufen kann. Dieses Sperren der Write-Sets
von semi-committed TA entspricht dem Blockieren der Write-Sets wihrend der Schreibphase im
zentralen Fall (4.2.1, 4.2.2). Aufgrund der Kommunikation sind jetzt allerdings die Verzdgerungen
entsprechend grofer; auBerdem waren sie umsonst, falls die globale TA zuriickgesetzt werden
muB.

Ein groBer Vorteil des *Sperrens’ unsicherer Anderungen ist, da bei BOCC-artiger Synchronisation
Validierungen und Schreibphasen quasi wie im zentralen Fall erfolgen kénnen, wobei insbesondere
parallele Schreibphasen méglich sind (da die Validierung sicherstellt, dafl nur disjunkte Objektmengen
geschrieben werden). Bei einer FOCC-artigen Synchronisation jedoch, bei der im zentralen Fall nur
Anderungs-TA zu validieren brauchten, ist jetzt auch eine Validierung globaler Lese-TA erforderlich,
um zu gewihrleisten, daB auf allen Knoten derselbe konsistente DB-Zustand gesehen wurde, der dem
am TA-Ende giiltigen Zustand entspricht. Dies ist z.B. dann nicht mehr der Fall, wenn nach Ende
einer Sub-TA - jedoch vor Ende der Gesamt-TA - eine (Sub-) TA erfolgreich validiert, deren Write-
Set ein bereits gelesenes Objekt enthilt.

Dieses Problem wird nach /Rah87b/ am besten dadurch behoben, daB die lokale Validierung einer
Anderungs- (Sub-)TA nicht nur gegen in der Lesephase befindliche TA vorgenommen wird, sondern
auch gegeniiber Sub-TA, die auf den Beginn der Validierung warten. Ein Vorteil dieser Methode ist,
daB sie (im Gegensatz zu BOCC und BOCC+) bei einem Konflikt die freie Wahl des Opfers zuliBt,
so daB damit auch einer (z.B. schon mehrfach gescheiterten) globalen TA ein Durchkommen garan-
tiert werden kann. Bei dieser Vorgehensweise ist also bei der Validierung einer Sub-TA zunichst
sicherzustellen, daB sie nicht schon wihrend der Wartezeit auf die Validierungsaufforderung zum
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Scheitern verurteilt wurde. Fiir reine Lese-Sub-TA ist damit die Validierung bereits beendet, wihrend
Anderer noch den iiblichen FOCC-Test vornehmen, bei dem ihr Write-Set gegen den Read-Set noch
nicht validierter TA (inklusive auf die Validierung wartender Sub-TA) verglichen wird.

Die Diskussion in diesem Abschnitt zeigt, daB fiir die eingangs angefiihrten Vorteile einer verteilten
Validierung durch die neu zu lésenden Probleme auch eine merkliche Komplexititssteigerung der
Protokolle einhergeht. Die einfachsten Losungen sehen dabei vor, daf die Validierungen von globalen
TA an jedem Rechner in der gleichen Reihenfolge vorgenommen werden. Zur Vermeidung unnétiger
Riicksetzungen ist es in diesem Fall sinnvoll, Objekte aus dem Write-Set von semi-committed TA zu
sperren, bis das Schicksal der globalen TA feststeht und (im Erfolgsfall) deren Schreibphase beendet
ist. Dies wiederum gestattet dhnlich einfache Validierungsregeln wie im zentralen Fall sowie parallele
Schreibphasen, die nicht in Serialisierungsreihenfolge vorgenommen werden miissen. Die Blockierun-
gen von Objekten wihrend den Validierungs- und Schreibphasen globaler TA kénnen zwar Paralleli-
titseinbuBBen bzw. Antwortzeitverschlechterungen verursachen, jedoch ist die Dauer der Blockierungen
i.a. weit kiirzer als bei einem Sperrverfahren.

Die skizzierte Vorgehensweise erlaubt auch analog zum zentralen Fall (4.2.3) eine Kombination mit
(verteilten) Sperrverfahren vorzunehmen, bei der sich TA entweder optimistisch oder pessimistisch
synchronisieren kénnen. Dabei steigt zwar (v.a. bei einer Erkennung globaler Deadlocks) die
Komplexitidt des Synchronisationsverfahrens noch weiter an, es liBt sich dafiir das Ausmaf} an
Riicksetzungen i.a. auch bei hoherer Konfliktwahrscheinlichkeit in akzeptablen Grenzen halten.

5.1.3 Zeitmarkenverfahren in VDBS

Die in 4.3 vorgestellte Synchronisation mit reinen Zeitmarkenverfahren kann ohne Schwierigkeiten
auf VDBS iibertragen werden, ohne daB dafiir zusitzliche Kommunikationsvorginge notwendig wer-
den. Dabei verwaltet jeder Rechner die Zeitstempel fiir die bei ihm gespeicherten Objekte und fiihrt
die zur Konflikterkennung vorzunehmenden Zeitmarkenvergleiche fiir die bei ihm laufenden (Sub-)
TA durch. Es muB hierzu lediglich gewdhrleistet sein, daB jede TA eine systemweit eindeutige TA-
Nummer erhilt.

Die Vorteile reiner Zeitmarkenverfahren - Deadlock-Freiheit und Synchronisation ohne zusitzliche
Nachrichten - werden auch von optimistischen Protokollen mit verteilter Validierung erreicht (kein
eigener Kommunikationsaufwand zur Synchronisation entsteht auch mit verteilten Sperrverfahren und
Vermeidung globaler Deadlocks bzw. einer Timeout-Strategie zur Deadlock-Behandlung). Die Seriali-
sierung der TA in BOT-Reihenfolge ist jedoch zu inflexibel und fiihrt bei den Zeitmarkenverfahren
v.a. bei lingeren TA zu zahlreichen Riicksetzungen; so konnen auch zyklische Restarts (im Gegensatz
zu FOCC) nicht vermieden werden. Ein weiterer Nachteil verglichen mit optimistischen Protokollen
ist die geringere Parallelitit, da nach Anderung eines Objekts weitere Zugriffe bis zum Ende der
Anderungs-TA blockiert werden.

Eine zentrale Synchronisation wire prinzipiell auch mit den Zeitmarkenverfahren realisierbar. Dazu
miifte aber vor jedem Objektzugriff eine Nachricht an den zentralen Knoten geschickt werden, damit
dieser den Zeitstempelvergleich durchfiihren kann. Es ist offensichtlich, daf der enorme Kommuni-
kationsaufwand (der dem eines zentralen Sperrverfahrens entspricht) sowie die anderen Nachteile
eines zentralen Synchronisationsverfahrens und der reinen Zeitmarkenverfahren eine vollkommen
ungeeignete Losung ergeben.
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Obwohl noch weitere Zeitmarkenverfahren vorgeschlagen wurden /BeGo81, BHG87/, versprechen
auch sie wegen mangelnder Flexibilitdt keine Verbesserungen im Vergleich zu Sperrverfahren oder
optimistischen Protokollen. Wir werden deshalb die Verwendung von Zeitmarken auch nur noch in
Kombination mit diesen Verfahren betrachtet.

5.2 Update-Problematik bei replizierten Datenbanken

Hauptzweck replizierter Datenbanken ist die Verbesserung der Verfiigbarkeit der Daten und die
Beschleunigung von Lesezugriffen. So konnen repliziert an mehreren Knoten gespeicherte Daten auch
nach Ausfall eines der Rechner referenziert werden, und zum Lesen eines Objektes kann zur Mini-
mierung der Kommunikationskosten auf das nichstgelegenste Replikat zugegriffen werden (Unter-
stiitzung von Lokalitit). Unter diesen Gesichtspunkten bieten natiirlich voll-redundate Datenbanken,
bei denen jeder Knoten eine Kopie der gesamten Datenbank fiihrt, die groften Vorteile; insbesondere
konnen prinzipiell alle Lesezugriffe lokal abgewickelt werden.

Allerdings verursacht das Fiihren replizierter Daten nicht nur einen erhdhten Speicherplatzbedarf,
sondern v.a. hohe Anderungskosten, um alle Replikate bei einer Modifikation zu aktualisieren. Dieser
Aktualisierungsaufwand ist in ortsverteilten Systemen, fiir die sich eine Replikation eigentlich nur
lohnt (s. 2.1). wegen der langsamen Kommunikationsverbindungen besonders hoch, so daf in der
Regel ein Datum nur an einer Teilmenge der Knoten gespeichert wird (partielle Redundanz). Das
Fiihren von Replikaten sollte jedoch fiir den Benutzer moglichst transparent gehalten werden (replica-
tion transparency /TGGL82/), d.h., ihm ist eine Sicht auf die Daten zu gewihren, als gibe es keine
Replikate. Das DBS hat somit nicht nur das Aktualisieren der Replikate zu iibernechmen, es sollte
auch stets die aktuellste und konsistente Version der Daten zur Verfiigung stellen. Diese hier als
Update-Problem bezeichneten Aufgabenstellungen sind offenbar in Zusammenhang mit der Synchro-
nisation zu behandeln, um zu verhindern, daB Leser unterschiedliche Anderungszustinde zu sehen
bekommen und daf Replikate eines Objektes gleichzeitig von mehreren TA gedndert werden.

Die Erfiillung dieser Forderungen verlangt i.a., daf eine Update-TA erst beendet werden kann, wenn
alle Replikate gednderter Objekte aktualisiert sind. Da dies jedoch eine starke Benachteiligung fiir
Anderungs-TA (Antwortzeitverschlechterung) darstellt, wird in einigen Vorschligen zur Update-
Problematik auf das sofortige Aktualisieren der Replikate verzichtet (deferred update) und Lesern
u.U. veraltete Daten angeboten (s.u.). Einen Sonderfall stellen auch sogenannte Schnappschiisse
/AbLi80/ dar, die ein Benutzer jedoch explizit anfordern muB. Ein Schnappschu8 ist dabei die Kopie
eines Objektes (z.B. Relation) zu einem bestimmten Zeitpunkt, die entweder periodisch oder auf
Anfrage aktualisiert wird (refresh). Damit kann nicht nur der Anderungsaufwand stark begrenzt wer-
den, sondern es werden auch Synchronisationskonflikte auf den extrahierten Daten vermieden und
eine hohere Lokalitit fiir Leser unterstiitzt. Insbesondere ist es auch moglich, die Ergebnisse einer
komplexen Query (verteilte Joins etc.) zu materialisieren, wenn sie hdufiger bendtigt werden. Da es
sich bei den Schnappschiissen aber nicht um Replikate im eigentlichen Sinn handelt, sollen sie hier
nicht weiter betrachtet werden.

Vielmehr werden nun drei der wichtigsten Losungsansitze zur Behandlung des Update-Problems
genauer diskutiert: die Write-All-Read-Any-, Primary-Copy- und Voting-Verfahren /Sel80, BeGo82,
BHGB87, Son87/. Obwohl diese Verfahren prinzipiell auch bei optimistischer Synchronisation einsetz-
bar sind (s.u.), betrachten wir sie hier im Zusammenhang mit Sperrverfahren.
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Write-All-Read-Any-Ansatz

In Verbindung mit einem Sperrverfahren muf dabei fiir eine Anderung eine Schreibsperre fiir jedes
Replikat angefordert werden, und die Replikate werden alle vor Freigabe der Schreibsperren aktuali-
siert (z.B. im Rahmen des Zwei-Phasen-Commit-Protokolls). Dadurch ist gesichert, daB jedes (nicht
gesperrte) Replikat auf dem aktuellsten Stand ist, so da zum Lesen jedes beliebige ausgewdhlt wer-
den kann (vorzugsweise natiirlich das lokal gespeicherte bzw. nichstgelegenste Replikat) und nur
dieses zu sperren ist. Diese sehr ’billigen’ Lesezugriffe sind neben- der Einfachheit des Verfahrens
Hauptvorteile dieses Ansatzes, dafiir sind Anderungen sehr teuer und benachteiligen Anderungs-TA
stark. AuBerdem ist die Verfiigbarkeit fiir Anderer schlechter als bei fehlender Replikation, da eine
Anderung nicht mehr méglich ist, sobald einer der Rechner ausfillt, an dem ein Replikat des zu
dndernden Objekts gespeichert ist!

Zur Behebung des letztgenannten Punktes wurde die *Write-All-Available’-Variante vorgeschlagen
/BHGS7/, bei der nur die Replikate der verfiigbaren Rechner gesperrt und aktualisiert werden miissen.
Fiir einen ausgefallenen Rechner werden die nicht vorgenommenen Modifikationen eigens protokol-
liert und nach Wiedereinbringen des Rechners nachgefahren. Dieses Verfahren eignet sich allerdings
nicht bei Netzwerkpartitionierungen, da hierbei ein Auseinanderlaufen der in verschiedenen Teilnet-
zen vorgenommenen Anderungen droht.

Primary-Copy-Verfahren

Dieser Ansatz zielt auf eine effizientere Bearbeitung von Anderungen ab, indem eine Anderungs-TA
bei einer Modifikation nur eines der Replikate, die sogenannte Primérkopie, zu @ndern braucht. Die
Aktualisierung der anderen Replikate wird dann (i.a. erst nach Ende der Update-TA) vom Primary-
Copy-Rechner aus durchgefiihrt. Die Primérkopien unterschiedlicher Objekte konnen dabei an ver-
schiedenen Knoten gespeichert sein. Ausgehend von dieser Grundidee lassen sich nun verschiedene
Varianten realisieren:

Eine Moglichkeit ist, wie bei obigem Verfahren, vor einer Anderung eine Schreibsperre auf allen
Replikaten anzufordern, die Anderungs-TA jedoch bereits nach Aktualisierung der Primirkopien zu
beenden. Die Schreibsperren gehen dann quasi in den Besitz der Primary-Copy-Rechner iiber, die
diese bis nach der Aktualisierung der Replikate halten. Der Vorteil dabei ist, daB Leser nach wie vor
nur das nichstgelegene Replikat zu sperren brauchen, nicht also notwendigerweise die Primérkopie.
Die Antwortzeit von Anderungs-TA wird nicht mehr durch die Aktualisierung aller Replikate
verlingert, wenngleich aber noch Schreibsperren auf allen Replikaten zu erwerben sind, wobei
natiirlich zugreifende Lese-TA zu Blockierungen fiihren kénnen.

Um den Aufwand zum Anfordern der Schreibsperren einzugrenzen, wird in einigen Ansétzen (z.B. in
/Sto79/) vorgesehen, nur noch auf der Primirkopie Schreibsperren anzufordern. Da aber wegen der
verzégert durchgefiihrten Aktualisierung der Replikate diese i.a. veraltet sind, miissen Lese-TA, die
den aktuellen und konsistenten DB-Zustand sehen wollen, die Primérkopien referenzieren und sper-
ren. In diesem Fall lohnt sich das Fiihren der Replikate praktisch nur noch bei einem gré8eren Anteil
von Lese-TA, die nicht unbedingt immer die aktuellsten Objektversionen sehen wollen, sondern auch
mit leicht veralteten Daten vorlieb nehmen. Dabei wird im einfachsten Fall nur zugesichert, daf} die
Replikate nach einer Anderung ’moglichst bald’ (as soon as possible, ASAP /Gra86b/) aktualisiert
werden. So sind die Daten im Normalfall hichstens einige Sekunden veraltet; allerdings sehen Leser
i.d.R. unterschiedliche Anderungszustinde (inkonsistente Sicht auf die Datenbank). Wie in /Wal83,
GaWi82/ gezeigt, 148t sich durch spezielle Zusatzmafinahmen erreichen, dal Leser zwar u.U. einen
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leicht veralteten, aber dennoch konsistenten DB-Zustand zu sehen bekommen.

Um eine ausreichende Verfiigbarkeit mit dem Primary-Copy-Ansatz zu erzielen, muf dafiir Sorge
getragen werden, dafB nach Ausfall eines Rechners, dessen Primirkopien einem anderen Rechner
zugeordnet werden kénnen /AlDa76/. Bei einer Netzwerkpartitionierung konnen Objekte weiterhin
gelesen und getindert werden, falls der zugehorige Primary-Copy-Rechner noch erreichbar ist.

Voting-Verfahren (Quorum Consensus) /Tho79,Gif79/

In der einfachsten Form kann eine TA dabei ein Objekt modifizieren, indem sie eine Mehrheit der
Replikate mit einer Schreibsperre belegt und diese Replikate dndert. Da zu einem Zeitpunkt nur eine
TA die Mehrheit der Replikate so sperren kann, ist sichergestellt, daB ein Objekt nicht gleichzeitig
von mehreren TA gedndert wird. Zum Lesen wird ebenfalls eine Mehrheit der Replikate gesperrt und
das aktuellste der gesperrten Replikate referenziert (kann durch Anderungszeitstempel entschieden
werden). Wie leicht einzusehen, ist durch das Sperren einer Mehrheit immer gewihrleistet, daB
mindestens eines der Replikate auf dem aktuellsten Stand ist. Der Vorteil des Verfahrens ist, daB ein
Objekt auch nach einem Rechnerausfall oder einer Netzwerkpartitionierung noch referenzierbar ist,
solange eine Mehrheit der Replikate erreichbar ist. Von Nachteil ist der relativ hohe Aufwand zum
Lesen eines Objektes, da hierzu erst eine Mehrheit der Replikate zu sperren ist. Der Schreibaufwand
liegt zwischen dem des Primary-Copy-Ansatzes und dem der Write-All-Read-Any-Verfahren.

Eine Verallgemeinerung dieser Grundidee, mit der ein flexibler Kompromil zwischen Effizienz und
Verfiigbarkeit fiir Lese- und Schreibzugriffe erméglicht wird, wurde in /Gif79/ vorgeschlagen. Dabei
wird jedem Replikat eines Objektes ein bestimmtes Gewicht (Stimmenanzahl) zugeordnet. Zum Lesen
eines Objektes muB nun eine TA erst eine bestimmte Anzahl von Stimmen sammeln (read quorum),
ebenso zum Schreiben (write quorum). Wenn v die Gesamtanzahl der fiir ein Objekt vergebenen
Stimmen (votes) ist, und r (w) das read quorum (write quorum), dann miissen folgende beiden
Bedingungen erfiillt sein:

a)w>v/2

br+w>v

Die erste Bedingung garantiert, daB ein Objekt nicht gleichzeitig von mehr als einer TA geéndert wird
(bzw. daB bei einer Netzwerkpartitionierung héchstens in einer der Partitionen noch Anderungen vor-
genommen werden). Die zweite Bedingung verhindert, daB ein Objekt zur gleichen Zeit gelesen und
gedndert wird; insbesondere enthilt jedes read quorum mindestens ein Replikat, das zum write
quorum des letzten Anderungszugriffs gehérte und damit auf dem aktuellsten Stand ist.

Die anfangs skizzierte Grundvariante erhdlt man offenbar, wenn man jedem Replikat das gleiche
Gewicht zuordnet und r und w eine einfache Mehrheit darstellen. Durch unterschiedliche Gewichtung
der Replikate und Festlegung von r und w kann man aber nun sowohl die Verfiigbarkeit im Fehlerfall
als auch die Kosten eines Lese- bzw. Schreibzugriffs bestimmen. So kann man z.B. an einem
Rechner einen besonders schnellen Zugriff auf ein Objekt erméglichen, indem man dem dort gespei-
cherten Replikat eine hohe Anzahl von Stimmen zuordnet. Je kleiner r (w) gewdhlt wird, desto
schneller sind Lesezugriffe (Schreibzugriffe) auszufithren, da dann weniger Stimmen gesammelt wer-
den miissen; entsprechend erhoht sich dadurch auch die Verfiigbarkeit der Leseoperation (Schreib-
operation), da dann die notwendigen Stimmen oft noch eingeholt werden koénnen, selbst wenn
ein(ige) Rechner nicht erreichbar ist (sind). Allerdings geht wegen obiger Bedingung b) die Bevorzu-
gung von Leseoperationen immer auf Kosten der Schreibzugriffe und umgekehrt.



59

Die Flexibilitit des Voting-Ansatzes wird daran deutlich, daB sich durch spezielle Wahl der Parameter

sowohl der Write-All-Read-Any-Ansatz als auch eines der Primary-Copy-Protokolle als Spezialfille

ergeben:

- Ein Write-All-Read-Any-Verfahren erhilt man, indem man jedem Replikat eine Stimme zuordnet
und r=1 und w=v (= Anzahl der Replikate) wihlt. Man bekommt so die Variante mit der inak-
zeptablen Verfiigbarkeit fiir Schreibvorginge.

- Ein Primary-Copy-Verfahren ergibt sich, wenn man der Primédrkopie eine Stimme zuweist und allen
anderen Replikaten keine Stimme und r=w=1 wihlt. Dieses Verfahren ist allerdings weniger inter-
essant (wie oben diskutiert), da dabei jeder Lesevorgang zur Primédrkopie gerichtet werden mu8.

Obwohl die hier besprochenen Strategien zur Behandlung des Update-Problems urspriinglich alle fiir
Sperrverfahren vorgeschlagen wurden, konnen sie auch bei optimistischen Verfahren angewendet wer-
den. Beim Write-All-Read-Any-Ansatz zum Beispiel erfolgt die Validierung fiir ein gelesenes Objekt
an dem Knoten, an dem das Objekt referenziert wurde, fiir eine Anderung dagegen an allen
Rechnern, die ein Replikat fiir das zu #ndernde Objekt fiihren. Dabei wird die Anderung selbst im
Rahmen des Commit-Protokolls an all diese Rechner geschickt, so daB sie nach erfolgreicher Vali-
dierung die Replikate in Phase 2 des 2PC-Protokolls (Schreibphase) aktualisieren konnen. Weitere
Verfahren zur Behandlung von Replikaten bei optimistischer Synchronisation, - u.a. auch Voting-
Strategien - sind in /WiLa84, ShLi86, Her87a/ beschrieben. In /DGS85/ wird vor allem das Problem
der Netzwerk-Partitionierung bei replizierten Datenbanken mit moglichen Lésungsformen untersucht.
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III Synchronisationsverfahren fiir DB-Sharing-Systeme

Wihrend die Synchronisationsproblematik fiir zentralisierte und verteilte DBS gut verstanden und
intensiv erforscht ist, gibt es trotz des in Kap. 2 skizzierten Leistungpotentials einer DB-Sharing-
Architektur noch kaum Verdffentlichungen, die sich griindlich mit Synchronisationskonzepten fiir
DB-Sharing und deren quantitativen Bewertung befassen. Die vorliegende Arbeit soll zur SchlieBung
dieser Liicke beitragen. Hierzu werden in diesem Teil eine Vielzahl neuer Synchronisationstechniken
fiir DB-Sharing entwickelt, die zum Teil aus bekannten Verfahren in zentralisierten und verteilten
DBS abgeleitet werden. Die quantitative Analyse wesentlicher Konzepte ist dann Gegenstand von
Teil IV.

Bevor auf die einzelnen Synchronisationsverfahren fiir DB-Sharing detailliert eingegangen wird, soll
zunichst in Kap. 6 das zugrundeliegende Systemmodell genauer vorgestellt werden. Der Schwer-
punkt liegt dabei auf der Diskussion derjenigen funktionellen Systemkomponenten, fiir die in DB-
Sharing-Systemen neue Konzepte zu entwickeln sind, sowie deren wechselseitigen Abhéngigkeiten.
Das konkrete Zusammenspiel der einzelnen Komponenten (Synchronisation, Systempufferverwaltung,
Lastkontrolle und Logging/Recovery) im Rahmen eines Gesamtkonzepts wird dann in Kap. 7 fiir ein
vielversprechendes Synchronisationsprotokoll, dem Primary-Copy-Sperrverfahren, ausfiihrlich dar-
gestellt. In den zwei folgenden Kapiteln werden dann - unter Beriicksichtigung von Synchronisations-
methoden, die in existierenden DB-Sharing-Systemen bereits Anwendung finden, - weitere Sperrver-
fahren sowie optimistische Protokolle fiir DB-Sharing beschrieben. Auch hierbei werden jeweils die
aus dem Synchronisationsprotokoll sich ergebenden Konsequenzen fiir die anderen Systemkomponen-
ten in die Uberlegungen einbezogen. Kap. 10 befaBt sich dann noch mit einer Reihe von Optimie-
rungsmoglichkeiten und Entwurfsalternativen zu den vorgestellten Synchronisationstechniken, bevor

in Kap. 11 zusammenfassend ein qualitativer Vergleich fiir die wichtigsten der behandelten Konzepte
und Protokolle vorgenommen wird.

6. Systemmodell und funktionelle Komponenten

Der grundlegende Unterschied von DB-Sharing verglichen mit DB-Distribution bzw. VDBS ist, dafl
jeder Rechner direkten Zugriff auf die gesamte Datenbank besitzt. Wie die Diskussion in Kap. 2
bereits zeigte, ergeben sich durch die fehlende Notwendigkeit einer (statischen) Datenverteilung grofie
Vorteile beziiglich Verfiigbarkeit, Erweiterbarkeit und Handhabbarkeit des Systems. Fiir die Lei-
stungsfihigkeit wesentlich sind desweiteren das weitaus groflere Optimierungspotential zur dyna-
mischen Lastkontrolle sowie vielfiltigere Einsatzmoglichkeiten einer nahen Rechnerkopplung. Die
DB-Sharing-Vorteile kénnen zudem auch fiir nicht-relationale DBS voll genutzt werden, wihrend mit
DB-Distribution hier wegen der problematischen Partitionierung der Datenbestinde die in Kap. 1
genannten Anforderungen an Hochleistungs-DBS i.a. nicht zu erfiillen sind.

Allerdings kann das Leistungspotential einer DB-Sharing-Architektur nur dann genutzt werden, wenn
es gelingt, fiir die neu zu losenden Probleme geeignete und abgestimmte Losungen zu entwickeln.
Dies betrifft in erster Linie die Realisierung der Synchronisationskomponente und der Lastkontrolle
sowie die Systempufferverwaltung (Veralterungsproblem) und Logging/Recovery. Folgende system-
spezifischen Randbedingungen, die auch die wesentlichsten Unterschiede zu DB-Distribution bzw.
VDBS charakterisieren, sind bei der Entwicklung der neuen Konzepte zu beriicksichtigen:
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Wihrend bei DB-Distribution die vorzunehmende Verteilung der Daten die Realisierung der
Systemkomponenten sowie die Verarbeitung der TA bestimmt, steht bei DB-Sharing die Lastver-
teilung im Mittelpunkt /ReSh84/. Die Einheiten der Lastverteilung sind dabei ganze TA (TA-
Routing). Bei DB-Distribution sind zwar auch die TA den Verarbeitungsrechnern zuzuordnen,
jedoch ergeben sich durch die Datenverteilung bzw. (in ortsverteilten Systemen) die Terminalan-
bindung kaum Freiheitsgrade (geringere Flexibilitit der Lastkontrolle). Die Datenverteilung
bestimmt bei DB-Distribution auch auf einer tieferen Ebene die Aufteilung der Last (Verschicken
von DML-Befehlen bzw. Teilen davon).

Da bei DB-Sharing jeder Prozessor jedes Datenobjekt direkt erreichen kann, konnen alle DB-
Operationen einer TA in einem Rechner ausgefiihrt werden. Eine verteilte TA-Ausfithrung wie in
DB-Distribution-Systemen mit einem Starten von Sub-TA ist daher bei DB-Sharing nicht erforder-
lich. Somit braucht bei TA-Ende auch kein verteiltes Commit-Protokoll abzulaufen, um die
Atomizitit der TA sicherzustellen (*). Weiterhin kann das Zuriicksetzen einer TA bei DB-Sharing
ebenfalls lokal erfolgen, wihrend bei DB-Distribution das UNDO einer globalen TA die Koopera-
tion mehrerer Rechner verlangt.

Zur Synchronisation der DB-Zugriffe ist bei einem DB-Sharing-System mit loser Rechnerkopplung
Nachrichtenaustausch unter den Rechnern notwendig. Bei DB-Distribution (VDBS) kann dagegen
die Synchronisation bei verteilten Protokollen ohne zusitzliche Kommunikation erledigt werden (s.
Kap. 5).

Die Replikation von DB-Seiten in den Systempuffern erlaubt es bei DB-Sharing, eine Seite parallel
in mehreren Rechnern zu lesen; bei DB-Distribution (ohne Datenreplikation) kann dagegen auf ein
Objekt nur in einem Rechner zugegriffen werden. Andererseits ist bei DB-Sharing natiirlich das
durch die Replikation eingefiihrte Veralterungsproblem zu 16sen.

Die lokale Anordnung der Rechner erlaubt im Gegensatz zu VDBS ein sehr schnelles Kommunika-
tionsmedium (z.B. 10 - 100 MB/s). Damit konnen auch ganze Seiten sehr schnell zwischen den
Rechnern ausgetauscht werden.

Die REDO-Recovery nach Ausfall eines Rechners oder einer Platte ist bei DB-Sharing schwieriger
als bei DB-Distribution oder zentralisierten DBS. Denn da jedes Objekt in jedem Rechner gefindert
werden kann, ist es aufwendiger, den neuesten Zustand eines gednderten Objektes zu rekon-
struieren.

Wie im weiteren Verlauf dieses Kapitels noch deutlich werden wird, beeinfluen sich die einzelnen
Systemkomponenten wesentlich stirker als im Ein-Rechner-Fall oder bei DB-Distribution. Daher
muf die Entwicklung der Systemkomponenten geeignet aufeinander abgestimmt werden, damit die
Hauptziele "hohe Leistungsfihigkeit’, *hohe Verfiigbarkeit’, ’modulares Wachstum’ und Handhab-
barkeit’ erreicht werden konnen. Nach /ReSh84/ wird die wissenschaftliche Bedeutung des DB-
Sharing-Ansatzes gerade durch die wegen dieser wechselseitigen Abhingigkeiten neu zu 15senden
Aufgabenstellungen manifestiert.

Dennoch kénnen auch bei DB-Sharing Kommunikationsvorgéinge wihrend der EOT-Behandlung (wie auch

beim Abbruch) einer TA notwendig werden, etwa zur Freigabe von Sperren. Da die Anderungen einer TA
bei DB-Sharing jedoch vollstindig am ausfiihrenden Rechner protokolliert werden, ist keine Kommunikation
zur Sicherstellung der Wiederholbarkeit (Atomizitit) einer TA oder zum UNDO der Anderungen erforder-
lich.
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Die fiir die Ausfiihrungen dieses Teils zugrundeliegende Systemstruktur ist in Abb. 6.1 dargestellt.
Das System besteht dabei aus einer in der Regel geographisch verteilten Menge von Terminals, die
iiber ein Kommunikationsnetz mit dem zentralen Verarbeitungskomplex verbunden ist. Das DB-
Sharing-System selbst besteht aus einem Front-End-System, aus den Verarbeitungsrechnern sowie den
Externspeichern. Dabei seien typischerweise bis zu 20 Verarbeitungsrechner unterstellt, die selbst
wiederum Multiprozessoren mit einer entsprechend hohen Leistungsfahigkeit sein konnen.

In unserem Systemmodell ist das Front-End (FE)-System fiir die globale Lastkontrolle und damit
vor allem fiir die Lastverteilung (TA-Routing) verantwortlich. Eine Verlagerung dieser Funktion auf
die Verarbeitungsrechner (VAR) wire prinzipiell zwar auch denkbar /Nik87/, jedoch wiirden dadurch
die Flexibilitit der Lastverteilung beeintréichtigt (Terminalanbindung) und durch TA-Umverteilungen
zusitzliche CPU-Belastungen verursacht /Rah86b/. Bei einer Auslagerung der globalen Lastkontrolle
auf ein FE-System ist vor allem zu klédren, ob ein einziger FE-Rechner (mit einem Hot-Stand-By fiir
den Fehlerfall) ausreicht oder mehrere ’aktive’ FE-Rechner vorzuziehen sind, und wie die Zusammen-
arbeit zwischen den DC-Komponenten auf den VAR und dem FE-System geschehen soll.

Front - End - Globale

System Lastkontrolie
Kommunikations - l

| | |

Ik

Verarbeitungs - DB/DG S DB /DG . e DB /DGy

rechner

SP1 SP. Sl}q

| | |
Extemspeicher @@ @Ej

gemeinsame Datenbank(en) globale und lokale Log - Dateien
Abb. 6.1: Struktureller Aufbau der betrachteten DB -Sharing-Architektur

Vor allem aus Griinden der Einfachheit wollen wir in dieser Arbeit von einer globalen Lastkontrolle
auf einem (zentralen) FE-Rechner ausgehen, dessen Funktion im Fehlerfall durch einen Backup-
Rechner fortgefiihrt werden kann. Diese Annahme ist jedoch nicht entscheidend fiir die noch vorzu-
stellenden Konzepte, da auch bei mehreren FE-Rechnern einem eine Sonderrolle zur Durchfiihrung
koordinierender Aufgaben zukommt.

Wie in Abb. 6.1 angedeutet, wird neben der globalen Lastkontrolle im FE-System in jedem der VAR
noch eine lokale Lastkontrolle (LLK) vorgesehen, die mit der globalen in Kontakt steht /Rah85b/.
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Die lokale Lastkontrolle soll v.a die zentralen Betriebsparameter im VAR iiberwachen und steuern
sowie Informationen zur Lastsituation (Auslastung, Konflikt-, Kommunikations- und E/A-Hiufig-
keiten) sammeln und ggf. der globalen Lastkontrolle mitteilen. Damit ergibt sich ein hierarchisches
(2-stufiges) Kontrollsystem zur Steuerung, Balancierung und Uberwachung der TA-Last, dessen
Funktion in 6.1 noch n#her diskutiert wird.

Wie bereits in Kap. 2 ausgefiihrt, besitzt jeder VAR eine eigene Kopie des DB/DC-Systems sowie
einen eigenen Systempuffer zur Minimierung physischer E/A-Vorginge. Weiterhin sollen die VAR
lose miteinander gekoppelt sein; auf Optimierungsmoglichkeiten iiber eine nahe Rechnerkopplung
wird in 10.4 noch eingegangen. Die Kommunikation zwischen VAR und FE-System kann entweder
auch iiber Nachrichten geschehen oder fiber gemeinsame Halbleiterspeicher (nahe Kopplung).

Abb. 6.1 zeigt, daB alle Rechner Zugriff auf alle Externspeicher besitzen. Dies betrifft nicht nur die
materialisierte (physische) Datenbank /HiRe83b/, wie durch die DB-Sharing-Architektur vorgeschrie-
ben, sondern auch die Log-Dateien. Denn obwohl jeder Rechner die bei ihm vorgenommenen Ande-
rungen in eine separate Log-Datei protokolliert, bendtigen auch die anderen Rechner zur Durchfiih-
rung der Crash-Recovery Zugriff zu diesen lokalen Log-Dateien. Desweiteren ist u.U. zur Behandlung
von Plattenfehlern die Erstellung einer globalen Log-Datei vorzusehen, die durch Mischen der lokalen
Log-Dateien erzeugt werden kann /Sho85/.

Wie schon erwidhnt, wird das Leistungsvermdgen eines DB-Sharing-Systems v.a. durch die Reali-
sierung folgender funktioneller Komponenten bestimmt: Lastkontrolle, Logging/Recovery, System-
pufferverwaltung und Synchronisation. Obwohl in dieser Arbeit die Synchronisation im Mittelpunkt
steht, ist wegen der starken wechselseitigen Abhingigkeiten auch das Zusammenspiel mit den
anderen Funktionen bei der Entwicklung von tauglichen Synchronisationsverfahren zu beriicksich-
tigen. Deshalb werden in den nachfolgenden Abschnitten Aufgaben und Funktion dieser Kompo-
nenten ebenfalls betrachtet und in 6.5 die festgestellten Abhingigkeiten noch einmal zusammengefaft.

6.1 Lastkontrolle bei DB-Sharing

Gemii obiger Diskussion findet die Lastkontrolle in unserem Systemmodell auf zwei Ebenen statt:
neben der globalen Lastkontrolle auf einem zentralen FE-Rechner soll in jedem VAR eine lokale
Lastkontrolle angesiedelt sein. Zunéchst wollen wir die Funktion der globalen Lastkontrolle niher
untersuchen. Zu ihren zentralen Aufgaben zihlen:
1. Lastverteilung (TA-Routing)
Die Zuordnung der von den Terminals kommenden TA zu den VAR soll dynamisch geschehen,
d.h. unter Beriicksichtigung der aktuellen Lastsituation. Die Routing-Entscheidungen sollten ins-
besondere unter Beachtung der momentanen Verfiigbarkeit und Auslastung der VAR sowie der
Zusammensetzung der aktuellen TA-Last (Lastprofil) erfolgen, und sie sollten eine méglichst
effiziente TA-Verarbeitung ermoglichen. Letzteres bedeutet, daB eine TA bei ihrer Bearbeitung
moglichst wenigen Unterbrechungen wegen Interprozessor-Kommunikationen, Synchronisations-
konflikten oder E/A-Vorgingen unterworfen sein sollte.
2. Last-Balancierung
Die Verteilung der TA-Last darf in keinem Fall zur Uberlastung einzelner VAR fiihren; vielmehr
sollte eine in etwa gleichmiBige Rechnerauslastung angestrebt werden. Dazu ist es u.U. sinnvoll,
bei Unterlast einige Rechner nicht in die TA-Verarbeitung einzubeziehen, bei Hochlast dagegen
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auf vorzusehende Reserve-Rechner zuriickzugreifen.

3. Systemiiberwachung
Vor allem ist zu iiberpriifen, ob die zu erfiillenden Leistungsanforderungen (z.B. Antwortzeit-
Restriktionen) eingehalten werden oder nicht. Weitere Uberwachungsfunktionen sind notwendig,
um fiir die Routing-Entscheidungen wichtige Anderungen erkennen zu konnen. Dazu gehéren:

- Uberwachung der TA-Ankunftsraten, um Anderungen im Lastprofil zu registrieren /Reu86a/
- Hinzukommen eines Rechners (erfordert i.d.R. Interaktion des Operateurs)

- Ausfall eines Rechners

- Besondere Lastsituationen innerhalb einzelner VAR (Uber-/Unterlast, hohes AusmaB an Nach-
richten, Synchronisationskonflikten u.4.).

Die beiden letztgenannten Punkte kdnnen dabei in Kooperation mit der lokalen Lastkontrolle in

Erfahrung gebracht werden (s.u.).

4. Ergreifen korrektiver Mafinahmen
Erkennt die globale Lastkontrolle eine signifikante Verfehlung vorgegebener Antwortzeitschranken
oder anderer SollgroBen, so sind - ebenso wie beim Auftreten sonstiger Ausnahmebedingungen
(siche 3.) - geeignete Korrekturmanahmen zu treffen. Eine Anpassung der Routing-Strategie ist
so bei stark geéindertem Lastprofil oder verdnderter Rechneranzahl (Ausfall, neuer Rechner) vor-
zusehen, aber auch um die I"Jberlastung einzelner Rechner zu verhindern oder das AusmaB an
Synchronisationskonflikten zu beeinfluBen. Dazu kann es u.U. sinnvoll sein, bestimmte TA nie-
drigerer Prioritdt (z.B. Batch-TA), die etwa verstirkt Konflikte oder eine hohe CPU-Belastung
verursachen, zu verzdgern, bis sich die Lage entspannt hat (dies kann sowohl von der globalen als
von der lokalen Lastkontrolle veranlaBt werden). Nach Erkennung eines Rechnerausfalls kann die
globale Lastkontrolle auch zur Einleitung und Koordinierung der Crash-Recovery vorgesehen wer-
den /Rah87d/. Weitere KorrekturmaBnahmen stellen das schon erwihnte ’*Abstellen’ oder Hinzu-
nehmen von Rechnern bei Unter- bzw. Hochlast dar.
5. Interaktion mit der Aufienwelt

Als systemiiberwachende Komponente ist die globale Lastkontrolle gut geeignet zur Entgegen-
nahme manueller Eingriffe seitens des Systemverwalters/Operateurs oder auch zur Ausgabe von
Informationen iiber den aktuellen Systemzustand /Rah85b/. Durch Anschlufl einer (Master-)
Konsole kann dann iiber die globale Lastkontrolle die Verarbeitung im TA-System von auflen
gezielt beeinfluft werden; man braucht also nicht notwendigerweise jeden Rechner iiber eine
eigene Konsole anzusprechen. Eine solcherart erreichbare Vereinfachung der Systembedienung
stellt einen ersten Schritt zur Realisierung eines ’single system image’ fiir Operateur und System-
verwalter dar.

Um ein méglichst effektives TA-Routing sowie eine Last-Balancierung zu erreichen, braucht die glo-
bale Lastkontrolle offenbar eine

- Vorhersage des wahrscheinlichen Referenzverhaltens einer TA sowie eine

- Kenntnis der aktuellen Betriebsmittel-Situation und Rechnerauslastung.

Zur Vorhersage des Referenzverhaltens einer TA kann die globale Lastkontrolle Informationen benut-
zen, die bei Ankunft der TA bekannt sind. Dazu gehoren: TA-Typ, Subschema, Terminal-Identi-
fikation und moglicherweise Eingabedaten /Reu86b/. Hiermit kann dann fiir die typischerweise sehr
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einfachen TA-Typen i.a. abgeschitzt werden, welche DB-Bereiche, Satztypen usw. mit welchem
maximalen Zugriffsmodus wahrscheinlich referenziert werden.

Die Auslastung der Rechner ist der globalen Lastkontrolle zumindest grob bekannt, da sie weif3, wel-
che TA sie auf welchen Rechner geleitet hat. Weil die Ausgabenachrichten iiber das FE-System zu
den Terminals zu leiten sind, ist die globale Lastkontrolle auch stets iiber die noch offenen TA unter-
richtet. Weitere Informationen zur Unterstiitzung eines effektiveren TA-Routings bzw. Last-
Balancierung erfordern dann Kommunikation mit der lokalen Lastkontrolle.

Zu den Aufgaben der lokalen Lastkontrolle zihlen:

- Lokale Systemiiberwachung und -steuerung
Zur Optimierung der lokalen TA-Verarbeitung konnen kritische KenngréBlen wie die Konflikt-
hiufigkeit oder die Fehlseitenrate im Puffer iiberwacht werden. Dann kann man z.B. durch zeitwei-
ses Absenken der Sollparallelitit Thrashing-Situationen entgegenwirken. Eine andere Eingriffsmog-
lichkeit ist die dynamische Anpassung der Anzahl der DC- und DBVS-Prozesse, damit méglichst
wenige ProzeBwechsel pro DML-Operation anfallen /HdPe84/.

- Informationsaustausch mit der globalen Lastkontrolle
Hierzu gehoren v.a. Angaben zur Rechnerauslastung, aber auch moglicherweise Mitteilung sehr
hoher Kommunikations-, E/A- oder Konflikthdufigkeiten. Die Erkennung eines Rechnerausfalls
kann dadurch geschehen, daB die lokale Lastkontrolle periodisch 'I-Am-Alive’-Nachrichten /Kim84/
zur globalen Lastkontrolle schickt, so dafl diese bei Ausbleiben dieser Nachrichten den Ausfall
bemerkt.

Sammeln von Informationen

Die zur globalen Lastkontrolle weiterzuleitenden Daten miissen natiirlich zunéchst im VAR gesam-
melt werden, ebenso wie die fiir lokale Kontrollentscheidungen bendtigten Informationen. So
konnen zur Unterstiitzung des TA-Routings auch Statistiken zum Referenzverhalten bestimmter
TA-Typen gefiihrt werden, wenn dies nur unzulinglich bekannt ist.

Wie weiter oben erwihnt, soll das TA-Routing eine Verteilung der Last so ermoglichen, da TA mit
einem Minimum an Unterbrechungen bearbeitet werden kdnnen. Dies ist gleichbedeutend damit, daB
in jedem der Rechner eine moglichst hohe Lokalitit der Verarbeitung erzielt werden muB. Eine
hohe Lokalitit im Referenzverhalten eines Rechners kann von der Systempufferverwaltung unmittel-
bar zur Reduzierung physischer E/A-Vorgidnge genutzt werden. Da bei hoher Lokalitit eine DB-Seite
meist nur bei wenigen Rechnern im Systempuffer steht, reduziert sich damit auch das AusmaB an
Pufferinvalidierungen.

Hohe Lokalitit bedeutet jedoch nicht automatisch eine geringe Anzahl von Synchronisationsnachrich-
ten, deren Minimierung ja fiir die Leistungsfihigkeit eines DB-Sharing-Systems von ausschlagge-
bender Bedeutung ist. Allerdings kann eine moglichst hohe Lokalitit von geeigneten Synchronisa-
tionsprotokollen zur Minimierung des Nachrichtenbedarfs genutzt werden, indem sie eine moglichst
lokale Synchronisation einer TA unterstiitzen. Die Fihigkeit, Lokalitit im Referenzverhalten zur
Begrenzung des Kommunikationsbedarfs ausnutzen zu kdnnen, ist daher auch eine zentrale Anfor-
derung an Synchronisationsverfahren fiir DB-Sharing. Eine weitere Konsequenz hoher Lokalitit
ist, daB Synchronisationskonflikte zumeist zwischen lokalen TA auftreten. Dies erlaubt wiederum (bei
geeignetem Synchronisationsprotokoll) eine schnelle Erkennung und Behandlung der Konflikte ohne
Kommunikation (lokale Blockierung/Riicksetzung von TA, lokale Deadlock-Erkennung, Warten auf
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Sperrfreigabe einer lokalen TA u.i.). Konflikte zwischen TA verschiedener Rechner verursachen
dagegen nicht nur Kommunikationsvorginge, sie werden auch spiter entdeckt und aufgeldst, so daBl
sich die TA-Antwortzeiten in mehrfacher Hinsicht erhhen.

Geht man davon aus, daB Lokalitit im Referenzverhalten der einzelnen TA-Typen vorliegt, dann
besteht eine allgemeine Strategie zur Erzielung von Lokalitit in den VAR darin, ’#hnliche’ TA-
Typen, die weitgehend auf denselben DB-Bereichen operieren, demselben Rechner zuzuordnen. Im
Idealfall 148t sich dann durch eine derartige Aufteilung der TA-Typen jeder der Rechner verniinftig
auslasten, wobei TA verschiedener Rechner moglichst disjunkte Datenbereiche referenzieren. Wie
empirische Untersuchungen gezeigt haben /Rah85b/, lassen die Charakteristika realer Lasten eine
solch ’ideale’ Verteilung jedoch meist nicht zu. Denn oftmals wird die Last von einigen wenigen
TA-Typen dominiert, so daB die Zuordnung ganzer TA-Typen zu Rechnern zu Uberlastungen ein-
zelner VAR fiihren kann und die maximale Rechneranzahl begrenzt. Ein Aufteilen eines TA-Typs auf
mehrere Rechner fiihrt jedoch zwangsweise zu Lokalititseinbulen, wenn sich nicht - etwa iiber die
Beriicksichtigung der Eingabeparameter - Sub-TA-Typen finden lassen, die moglichst unterschiedliche
DB-Teile beriihren. Das Problem wird noch durch vielfach anzutreffende, dominierende Daten-
bereiche (Satztypen, Areas, u.d.) verschirft, auf die nahezu alle wichtigen TA-Typen zugreifen.

Es ist klar, daf fiir solche Lasten nur begrenzt eine rechnerspezifische Lokalitiit erreicht werden kann.
Gliicklicherweise muf} dies fiir DB-Sharing nicht generell zu entsprechenden Leistungsproblemen
fihren, solange auf die DB-Bereiche von rechneriibergreifendem Interesse vorwiegend lesend
zugegriffen wird. Denn die Replikation in den Systempuffern erlaubt ein paralleles Lesen derselben
Seiten in mehreren Rechnern, wobei bei geringer Anderungshiufigkeit auch das AusmaB an Puffer-
invalidierungen begrenzt wird. Allerdings mufl nun auch das Synchronisationsverfahren derart aus-
gelegt sein, dafl ein paralleles Lesen derselben Objekte in verschiedenen VAR mit mdglichst gerin-
gem Kommunikationsaufwand zur Synchronisation erméglicht wird.

Da in einem System von 1000 oder mehr TA/s die globale Lastkontrolle sehr hiufig eine TA einem
Rechner zuzuordnen hat, kann dazu nicht jedesmal ein komplexer Entscheidungsprozefl ausgefiihrt
werden. Denn dann wire ein EngpaB im FE-Rechner die unweigerliche Folge; auflerdem geht die fiir
das Routing benétigte Zeit unmittelbar in die TA-Antwortzeit ein. In /Reu86b/ wird daher ein tabel-
lengesteuertes TA-Routing mittels einer sogenannten Routing-Tabelle vorgeschlagen. In einer sol-
chen Tabelle werden zu jedem TA-Typ ein oder mehrere Rechner genannt, in denen TA dieses Typs
ausgefiihrt werden sollen. Welcher Rechner dann ausgewihit wird, hiingt von der aktuellen Lastsitua-
tion auf den VAR bei Eintreffen der TA ab.

Bei Erstellung einer solchen Routing-Tabelle wird eine feste Anzahl von Rechnern sowie ein
bestimmtes Lastprofil vorausgesetzt. Wenn die einzelnen TA-Typen als homogen angesehen werden,
ist das Lastprofil im wesentlichen durch die Ankunftsraten fiir die TA-Typen festgelegt. Solange sich
dieses Lastverhalten oder die Rechnerkonfiguration nicht dndert, kann die berechnete Routing-Tabelle
zum TA-Routing verwendet werden. Erst wenn ein neuer Rechner hinzukommt oder der Ausfall eines
Rechners oder eine signifikante Anderung im Lastprofil festgestellt wird, ist eine neue Routing-
Tabelle zu bestimmen. Da aber erfahrungsgemif das Referenzverhalten in TA-Systemen iiber lingere
Zeitriume (Stunden) homogen ist /Reu86b/, braucht die Routing-Tabelle i.a. nur relativ selten
angepalBit zu werden. Auf die Erstellung einer Routing-Tabelle sowie auf Probleme bei der tabellen-
gesteuerten Lastverteilung wird noch in 7.4 eingegangen.
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6.2 Logging und Recovery

Jeder VAR protokolliert die Ein- und Ausgabenachrichten sowie die DB-Anderungen der bei ihm
ausgefilhrten TA in eine lokale Log-Datei. Mit der lokalen Log-Datei kdnnen dann sowohl TA-
Riicksetzungen als die Recovery nach Ausfall eines Rechners vorgenommen werden. Das Fiihren der
lokalen Log-Datei kann mit den aus zentralisierten DBS bekannten Techniken erfolgen /Gra78,
Reu81, HdRe83b/.

Zur Protokollierung aller im System vorgenommenen Anderungen kann zusitzlich durch Mischen der
lokalen Log-Dateien ein globaler Log erstellt werden. Die globale Log-Datei 148t sich z.B. als Alter-
native (bzw. Erginzung) zu Spiegelplatten fiir die Plattenfehler-Recovery benutzen. Das Mischen der
lokalen Log-Daten kann dabei typischerweise asynchron zur normalen TA-Verarbeitung erfolgen,
etwa durch einen eigenen ProzeB (Prozessor), fiir dessen Ausfall z.B. ein SchattenprozeB vorzusehen
ist. Um fiir hohe Raten von Anderungs-TA einen bewiltigharen Umfang an Log-Daten zu garan-
tieren, sind von vorneherein entsprechende Vorkehrungen zu treffen. Dazu zéhlen Eintrags-Logging,
Gruppen-Commit sowie die Aufteilung des Logs auf mehrere Plattenlaufwerke.

Die Recovery nach Ausfall eines Rechners muB, um eine méglichst strungsfreie Fortsetzung der
TA-Verarbeitung zu erlauben (Freigabe gehaltener Sperren u.i.), von einem oder mehreren der iiber-
lebenden Rechner mit der lokalen Log-Datei des ausgefallenen VAR durchgefiihrt werden. Dabei sind
(bei NOFORCE /H#Re83b/) alle in dem ausgefallenen Rechner vorgenommenen und noch nicht ein-
gebrachten Anderungen beendeter TA in die aktuelle Datenbank einzubringen. Diese REDO-Aktionen
sind bei DB-Sharing komplizierter als im zentralen Fall oder bei DB-Distribution. Denn hierzu kann
nicht einfach eine in der lokalen Log-Datei protokollierte Anderung (z.B. ein After-Image) in die
Datenbank eingebracht werden, ohne vorher sicherzustellen, daB auf keinem der anderen Rechner eine
aktuellere Anderung des  betreffenden Objektes vorgenommen wurde. Denn sonst wiirde
moglicherweise der aktuelle Objektwert in der Datenbank durch einen veralteten Wert aus der Log-
Datei iiberschrieben.

Neben der REDO-Recovery miissen alle TA, die durch den Rechnerausfall unterbrochen wurden,
zuriickgesetzt werden (UNDO), wobei ggf. gehaltene Sperren freizugeben sind. Nach erfolgreicher
Recovery konnen diese TA unter Zuhilfenahme der protokollierten Eingabenachrichten auf einem der
verbleibenden Rechner wiederholt werden. Zumindest fiir Einschritt-TA kann damit der Rechneraus-
fall fiir den Benutzer transparent gehalten werden.

Wihrend der Crash-Recovery miissen aufierdem ggf. verlorengegangene Datenstrukturen rekonstruiert
werden, um eine korrekte Fortsetzung der Synchronisation oder der Behandlung des Veralterungspro-
blems zu gewihrleisten.

Natiirlich muB auch die globale Lastkontrolle die Routing-Strategie anpassen, da dem ausgefallenen
Rechner keine TA mehr zugeordnet werden kénnen.
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6.3 Das Veralterungsproblem

Das Veralterungsproblem (buffer invalidation problem) ist eine Interferenz der DB-Sharing-Archi-
tektur, bei der jeder VAR einen eigenen Systempuffer zur Minimierung physischer E/A-Vorginge
fiihrt. Da jeder Rechner simtliche DB-Teile referenzieren kann, konnen auch Kopien derselben DB-
Seite zur gleichen Zeit in mehreren Puffern vorliegen (Replikation im Puffer). Die Anderung der Sei-
te in einem der Systempuffer bewirkt daher, dal die Kopien der Seite in den anderen Puffern sowie
ihr Abbild auf dem Externspeicher veraltet (invalidiert) sind.

Die Strategie zum Einbringen geénderter Seiten (FORCE oder NOFORCE /H#Re83b/) hat entschei-
denden EinfluB auf die Behandlung dieses Veralterungsproblems /Rah84/. FORCE verlangt, daB alle
Anderungen einer TA vor TA-Ende (genauer vor Ende von Phase 1 des Zwei-Phasen-Commits) in
die physische Datenbank ausgeschrieben sein miissen (*). Damit kann dann auch die aktuellste Ver-
sion eines Objektes durch Einlesen von Platte besorgt werden. Bei NOFORCE dagegen wird zur
Leistungsoptimierung auf ein solches Hinauszwingen der Anderungen verzichtet, so daf die physische
Datenbank i.a. veraltet ist. Die aktuelle Version eines Objektes befindet sich bei NOFORCE daher
auch i.d.R. nur im Systempuffer des Rechners, der die letzte Anderung durchgefiihrt hat (und in
dessen Log-Datei).

Die Losung des Veralterungsproblems erfordert im wesentlichen die Behandlung der folgenden drei

Teilaufgaben:

a) Erkennen veralteter Objekte in den Systempuffern
Die Losung dieses Teilproblems ist generell vorzunehmen (sowohl bei FORCE als auch
NOFORCE), damit der Zugriff auf invalidierte Objekte verhindert werden kann.

b) Bereitstellen der aktuellen Objektversion
Wurde eine invalidierte Objektkopie in einem der Systempuffer erkannt, so mu8 fiir nachfolgende
Objektreferenzen die aktuelle Version zur Verfiigung gestellt werden. Dieses Problem ist bei
FORCE implizit gelést, da der aktuelle Wert eines Objektes stets durch Einlesen von der phy-
sischen Datenbank besorgt werden kann.
Bei NOFORCE aber muB i.a. zunichst bestimmt werden, wo sich die aktuelle Objektversion
befindet (auf Platte oder in einem der Systempuffer). Befindet sich die aktuelle Version eines zu
referenzierenden Objekts im Systempuffer eines anderen Rechners, so ist das Objekt i.a. bei die-
sem explizit anzufordern. Der Austausch der Anderung geschieht dann am schnellsten durch
direkte Ubertragung iiber die Rechnerkopplung (die reine Ubertragung einer 2-KB-Seite dauert bei
10 MB/s lediglich 0.2 ms). Eine wesentlich langsamere Alternative, die daher auch nur bei
Engpéssen im Kommunikationssystem ergriffen werden sollte, sieht den Austausch der Ande-
rungen iiber Platte vor. Hierbei muB nach Anforderung eines gednderten Objekts die betreffende
Seite zuerst ausgeschrieben werden, danach erfolgt eine Benachrichtigung des anfordernden
Rechners, woraufhin dieser die Seite in seinen Systempuffer einliest. Ein solcher Vorgang dauert
dann leicht 50 - 80 ms, also unverhiltnismiBig linger als eine direkte Ubertragung.

¢) Koordinieren der Ausschreibvorgdnge
Dieses Problem ist nur bei NOFORCE relevant. Hierbei ist es ndmlich méglich, daB eine Seite in

* Beziiglich des Ausschreibens gehen wir hier generell von einer update-in-place-Strategie aus, so daf} die so-
genannte materialisierte Datenbank mit der physischen Datenbank identisch ist /H@Re83b/.
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mehreren Rechnern geéindert wird, ohne zwischenzeitlich in die physische Datenbank ausgeschrie-
ben zu werden. Es ist daher sicherzustellen, daB nur der Rechner eine Seite ausschreiben darf, der
die aktuell giiltige Version der Seite besitzt (z.B. der Rechner, der die letzte Anderung der Seite
vorgenommen hat). Denn anderenfalls konnte es vorkommen, dafl die aktuelle Version der Seite
durch eine mittlerweile veraltete Kopie tiberschrieben wird (es handelt sich hier also um ein &hnli-
ches Problem wie bei der REDO-Recovery (s.0.)).

Das Problem ist (bei einer Synchronisation auf Seitenebene) offenbar geldst, wenn der Austausch
der Anderungen auch bei NOFORCE stets iiber Platte erfolgt; die damit verbundenen Verzoge-
rungen konnen jedoch aus Leistungsgriinderi i.a. nicht akzeptiert werden. Bei direktem Austausch
von Anderungen ist v.a. darauf zu achten, daB die Ausschreibkoordinierung mit moglichst wenig
zusitzlichen Kommunikationsvorgéngen verbunden ist. So ist es z.B. viel zu aufwendig, vor
jedem Ausschreibvorgang durch Befragung anderer Rechner sicherzustellen, daB auch die aktuelle
Version der Seite ausgeschrieben wird. Besondere Probleme ergeben sich zudem, wenn nicht auf
Seiten-, sondern auf Satz- oder Eintragsebene synchronisiert wird (s. 10.5).

Obwohl die Behandlung des Veralterungsproblems bei FORCE offensichtlich wesentlich einfacher als
bei NOFORCE ist, scheidet die FORCE-Variante (zumindest bei loser Rechnerkopplung) wegen des
zu hohen E/A-Aufwandes und der Beeintrichtigungen fiir Anderungs-TA (s. 2.3) aus. So sind also fiir
alle drei genannten Teilprobleme moglichst effektive Lésungen zu finden, die v.a. mit wenig zusiitz-
lichen Kommunikationsvorgidngen auskommen.

Die durch die DB-Sharing-Architektur bedingte Replikation in den Systempuffern bringt den Vorteil
mit sich, daB diesselben Seiten gleichzeitig in mehreren Rechnern gelesen werden konnen
(Beschleunigung von Lesezugriffen, Unterstiitzung einer hohen Parallelitit). Das durch Anderungen
verursachte Veralterungsproblem kann sich andererseits leistungsmindernd auswirken:

- Da veraltete Seiten im Systempuffer nicht benutzt werden konnen, kommt es durch die Invalidie-
rungen zu einer Reduzierung der Trefferraten verglichen mit zentralisierten DBS (¥). Die Invali-
dierungen fithren daher zu zusitzlichen E/A-Vorgingen bzw. zu zusitzlichen Anforderungen von
Anderungen in anderen Rechnern.

- Die Erkennung veralteter Seiten bzw. die Ausschreibkoordinierung ist ggf. mit zusitzlichen Nach-
richten verbunden.

Allerdings verursacht in zentralisierten DBS eine im Systempuffer nicht vorliegende Seite stets einen
physischen Lesevorgang; bei DB-Sharing dagegen kann die Seite moglicherweise wesentlich schneller
von einem anderen Rechner angefordert werden. Mit dem Seitenaustausch zwischen den Rechnern
(bei NOFORCE) 146t sich auch eine Reduzierung der Zugriffshiufigkeit auf die gemeinsamen Platten
erzielen, ein fiir DB-Sharing wesentlicher Gesichtspunkt. Insbesondere kénnen Anderungen einer Sei-
te nun systemweit akkumuliert werden, bevor ein Ausschreiben in die physische Datenbank erfolgt.

Ein #hnlicher Trade-off zwischen Beschleunigung von Lesezugriffen und durch Anderungen verur-
sachten Zusatzaufwand wurde auch bei den replizierten Datenbanken in VDBS festgestellt (5.2).
Jedoch sind die beiden Arten der Replikation in VDBS und bei DB-Sharing sehr unterschiedlich, so
da die fiir das Update-Problem in VDBS entwickelten Losungen meist nicht zur Losung des

* Nach /Yu85a/ wichst dieser Effekt etwa linear mit der Rechneranzahl, da bei N Rechnemn die Seiten in
einem Systempuffer von N-1 anderen Rechnern invalidiert werden konnen.
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Veralterungsproblems iibertragen werden konnen:

Die Replikation in VDBS ist geplant, wihrend sie bei DB-Sharing eine Interferenz der System-
Architektur ist. So ist in VDBS im Gegensatz zu DB-Sharing auch stets genau bekannt, an wel-
chem Rechner sich Replikate eines Objekts befinden (statische vs. dynamische Replikation).

Replizierte Datenbanken zielen auf eine Beschleunigung von Lesezugriffen sowie eine erhohte
Verfiigbarkeit in ortsverteilten Systemen ab; die Replikation findet auf Ebene der Externspeicher
statt. Die Replikation im Systempuffer erlaubt bei DB-Sharing dagegen keine Verfiigbarkeitsvor-
teile; wegen der lokalen Rechneranordnung wird aber ein wesentlich schnellerer Austausch der
Anderungen moglich.

Die Anderungskosten bei replizierten Datenbanken sind auch deshalb wesentlich héher, da nach
einer Anderung alle Replikate aktualisiert werden. Bei DB-Sharing werden die invalidierten Kopien
in den anderen Systempuffern (zuniichst) nicht durch die aktuelle Version ersetzt. Ein Anderungs-
austausch erfolgt vielmehr nur, wenn das geéinderte Objekt tatséchlich benétigt wird.

Wie das Update-Problem bei replizierten Datenbanken ist allerdings auch das Veralterungsproblem
eng mit der Synchronisation verkniipft, da z.B. das parallele Andern desselben Objektes zu verhin-
dern, der Zugriff auf veraltete Objekte zu erkennen bzw. Lesern die aktuelle Objektversion bereit-
zustellen ist. Daher sollte auch die Behandlung des Veralterungsproblem moglichst zusammen mit der
Synchronisation erfolgen, da dann, wie sich noch zeigen wird, das Ausmaf zusitzlicher Kommunika-
tionsvorgéinge weitgehend reduziert werden kann. Dennoch existieren zwei allgemeine Strategien, die
(weitgehend) unabhingig vom Synchronisationsverfahren eine Losung des Veralterungsproblems
erlauben, wenn auch unter nicht akzeptablen Randbedingungen:

a) Gemeinsamer Systempuffer

Das Veralterungsproblem 148t sich offensichtlich vollstindig umgehen, wenn statt eines System-
puffers in jedem VAR, nur noch ein gemeinsamer Systempuffer fiir alle Rechner verwendet wird
(’shared buffer’ /Rah86a/). Man erhilt damit ein nah gekoppeltes DB-Sharing-System, bei dem
der gemeinsame Systempuffer fiir alle Rechner instruktionsadressierbar in einem gemeinsamen
Halbleiterspeicher zu fiihren ist. Allerdings ergeben sich dann #hnliche Probleme beziiglich Ver-
fiigbarkeit und Erweiterbarkeit wie bei einer engen Rechnerkopplung (s. 2.1), und der gemein-
same Systempuffer stellt einen potentiellen EngpaBl dar, weil simtliche DB-Zugriffe iiber ihn
abzuwickeln sind. Aus diesen Griinden ist dieser Ansatz auch ohne praktische Bedeutung.

b) Broadcast-Losung /ReSh84,Yu85a/

Dieser Ansatz geht von einer FORCE-Strategie bzgl. des Einbringens der Anderungen in die phy-
sische Datenbank aus, so daB nur obiges Teilproblem a) zu lgsen ist (Erkennung veralteter
Objekte). Dazu schickt jede Update-TA bei TA-Ende eine Broadcast-Nachricht an alle anderen
Rechner, mit der sie mitteilt, welche Seiten von ihr gedndert wurden (die Broadcast-Losung funk-
tioniert nur bei einer Synchronisation auf Seitenebene (s. 6.4)). Daraufhin kann jeder Rechner
iiberpriifen, ob in seinem Puffer Kopien der geénderten Seiten vorliegen, und diese ggf. wegwer-
fen, da sie nun veraltet sind. Die aktuelle Version gednderter Seiten kann wegen FORCE bei
Bedarf von Platte eingelesen werden.

Die Broadcast-Losung verlangt, daB Anderungs-TA erst dann ihre Anderungen in Phase 2 des
Zwei-Phasen-Commits sichtbar machen diirfen (etwa durch Freigabe der Schreibsperren), bis alle
Rechner das Eintreffen und die Bearbeitung der Broadcast-Nachricht quittiert haben (der Ansatz
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soll daher auch als synchrone Broadcast-Lésung bezeichnet werden). Denn sonst kdnnte es vor-
kommen, daB in einem Rechner unbemerkt auf eine veraltete Seitenkopie im Systempuffer zuge-
griffen wird. Um die Antwortzeit durch dieses Warten nicht zu stark zu erhhen, kdnnte man die
Broadcast-Nachricht bereits zu Beginn von Phase 1 (Sicherstellen der Wiederholbarkeit) los-
schicken; allerdings ist dann das erfolgreiche Ende der TA noch ungewil3.

Der Broadcast-Ansatz ist zwar relativ einfach und allgemein einsetzbar, hat aber neben der
FORCE-Strategie noch den Nachteil eines hohen Nachrichtenbedarfs (Senden und Empfangen der
Broadcast-Nachricht sowie der Quittierungen), der quadratisch mit der Rechneranzahl wichst.
AuBerdem fiihren die Nachrichten i.a. zur einer Antwortzeitverldngerung fiir Update-TA. Deshalb
wird in dieser Arbeit versucht, durch eine integrierte Behandlung des Veralterungsproblems mit
der Synchronisation zu besseren Losungen zu kommen.

6.4 Synchronisationsproblematik bei DB-Sharing

Die Synchronisation der Rechner beim Zugriff auf die gemeinsame Datenbank ist bei DB-Sharing
eine offenkundige Notwendigkeit, um die globale Serialisierbarkeit der bearbeiteten TA sicherstellen
zu konnen. Da wegen der losen Rechnerkopplung die Synchronisation nur durch Nachrichtenaus-
tausch zwischen den Rechnern méglich ist, ergibt sich ein weitaus hoherer Synchronisationsaufwand
als in zentralisierten Systemen, wo alle benétigten Datenstrukturen im Hauptspeicher erreichbar sind.
Auch bei DB-Distribution konnte die Synchronisation bei verteilten Protokollen ohne zusitzliche
Kommunikation (neben dem Starten der Sub-TA und dem Commit-Protokoll) erfolgen, da fiir jede
Sub-TA eine lokale Synchronisierung méglich war; hochstens zur Erkennung globaler Deadlocks ent-
standen bei verteilten Sperrverfahren eigene Nachrichten.

Selbst bei einem sehr schnellen Kommunikationssystem ist z.B. das Anfordern einer Sperre bei
einem anderen Rechner um GréBenordnungen langsamer als eine lokale Sperrbearbeitung (typischer-
weise 200 bis 700 Instruktionen). Denn allein das Senden und Empfangen der dazu notwendigen
Nachrichten verursacht eine weitaus héhere CPU-Belastung, da diese Operationen v.a. in Betriebs-
systemen kommerzieller Mainframe-Rechner (MVS, BS2000) meist sehr teuer sind (bei 5000 Instruk-
tionen pro Send- bzw. Receive-Operation, ein eher optimistischer Wert, ergeben sich fiir das Senden
und Beantworten einer Synchronisationsnachricht bereits 20000 Instruktionen). Dazu kommen i.a.
noch ProzeB- oder Task-Wechselkosten, da die Verzogerungen fiir die TA zu lang sind, um wéhrend
der Wartezeit auf eine Antwort im Besitz des Prozessors zu bleiben. Bei nachrichtenorientierten
Betriebssystemen (z.B. GUARDIAN von Tandem) sind die Kommunikationskosten zwar typischer-
weise um eine GroSenordnung billiger, jedoch immer noch keineswegs vernachldssigbar. Eine
Moglichkeit den Kommunikations-Overhead zu reduzieren, ist die Verzogerung und gemeinsame
Ubertragung von Nachrichten (Biindelung); allerdings erhdhen sich damit die Wartezeiten und damit
die Antwortzeiten noch weiter.

Fiir die Leistungsfihigkeit besonders kritisch sind synchrone Nachrichten, fiir die eine TA bis zum
Eintreffen einer Antwortnachricht unterbrochen werden muB. Denn diese verursachen nicht nur
DurchsatzeinbuBen (Kommunikations-Overhead, TA-Unterbrechungen), sondern fiihren v.a. zu einer
direkten Erhohung der Antwortzeiten. Wird zur Beibehaltung des Durchsatzes die Sollparallelitit
erhoht, kommt es aber zu einer entsprechenden Steigerung der Konfliktwahrscheinlichkeit und damit
wiederum zu Antwortzeitverschlechterungen. Dieser Kreislauf, der ab einer gewissen Sollparallelitdt
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keine Durchsatzsteigerung mehr zulidt (CPU-Séttigung, Thrashing aufgrund zu hoher Konfliktwahr-
scheinlichkeiten), verschirft sich noch bei zunehmender Rechneranzahl. Denn die TA in den hinzuge-
kommenen Rechnern fithren zu einer wachsenden Gesamtparallelitit (und damit i.a. zu einer gréBeren
Konfliktwahrscheinlichkeit) sowie zusétzlichen Pufferinvalidierungen.

Die Ausfithrungen zeigen, daB nicht nur der Kommunikations-Overhead weitgehend einzugrenzen ist,
sondern daB das Synchronisationsprotokoll fiir DB-Sharing vor allem das AusmaB synchroner Nach-
richten minimal zu halten hat, um die hohen Leistungsanforderungen erfiillen zu konnen. Dies wie-
derum bedeutet, daB die Synchronisation einer TA méglichst in dem Rechner durchfiihrbar sein muf,
in dem die TA bearbeitet wird. Um dies zu ermdglichen, mufl das Synchronisationsverfahren in der
Lage sein, rechnerspezifische Lokalitit im Referenzverhalten zum Einsparen von Nachrichten
ausnutzen zu konnen. Es ist klar, daB dann das AusmaB der Synchronisationsnachrichten umso
geringer gehalten werden kann, je hoher die rechnerspezifische Lokalitit ist. Damit wird die Effizienz
der Synchronisation entscheidend von der Giite der globalen Lastkontrolle bzw. der Partitionierbar-
keit der TA-Last (d.h. inwieweit sich die Last so auf die Rechner aufteilen 148t, da moglichst dis-
junkte DB-Bereiche referenziert werden) abhingig. Da mit zunehmender Rechneranzahl ein hohes
AusmaB rechnerspezifischer Lokalitit zunehmend schwerer erreichbar ist, zumindest wenn dabei nur
die TA-Raten, nicht aber die Anzahl der TA-Typen bzw. die DB-Grofle zunehmen, muf3 dann auch
mit vermehrten Synchronisationsnachrichten (und -konflikten) gerechnet werden. Lineares Wachstum
ist daher auch oft nur bis zu einer begrenzten Rechneranzahl moglich.

Um diese Abhingigkeiten zur Lastkontrolle bzw. zur Partitionierbarkeit der TA-Last zu verringem,
soll das Synchronisationsverfahren, wie schon in 6.1 angedeutet, ein paralleles Lesen eines Objektes
in verschiedenen Rechnern mit moglichst wenig Synchronisationsaufwand ermdglichen. Dies wie-
derum erfordert, daB das Synchronisationsprotokoll Lokalitdt von Lesezugriffen ausnutzen kann,
wobei es sich in diesem Fall nicht um eine rechnerspezifische Lokalitédt zu handeln braucht.

Die wichtigsten Anforderungen an ein Synchronisationsverfahren fiir DB-Sharing, die hier sowie in
den vorangegangenen Abschnitten (bzw. in 3.2) angesprochen wurden, sollen jetzt noch einmal
zusammengestellt werden:

- Sicherstellung der globalen Serialisierbarkeit

- Minimierung des Kommunikationsbedarfs zur Synchronisation, insbesondere der Anzahl synchroner
Nachrichten. Hierzu sind v.a. zwei Aspekte wesentlich:

1) Ausnutzung rechnerspezifischer Lokalitdt zur lokalen Synchronisation

2) Optimierte Synchronisierung von Lesezugriffen durch Nutzung von Lokalitit lesender Zugriffe
(auch rechneriibergreifend) und damit Unterstiitzung paralleler Lesezugriffe in verschiedenen
Rechnern

- Mbglichst geringe Anzahl von TA-Riicksetzungen oder -Blockierungen
- Integrierte Losung des Veralterungsproblems

- Robustheit gegeniiber Rechnerausfillen.

Die bei DB-Sharing zu behandelnde Veralterungsproblematik verlangt i.a., daB zumindest Ande-
rungszugriffe auf Seiten (Block)-Ebene synchronisiert werden /CDY86/. Denn werden Anderungs-
zugriffe auf Satzebene synchronisiert, so kénnen verschiedene Sitze derselben Seite in zwei Rechnern
gleichzeitig geéindert werden. Dies fiihrt jedoch dazu, daB keiner der Rechner nach seiner Anderung
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die aktuelle Version der Seite besitzt und daB die Gefahr besteht, daB die Anderungszustinde von
Kopien einer Seite immer weiter auseinanderlaufen. Ein Ausschreiben birgt dann die Gefahr, daB
Anderungen anderer Rechner iiberschrieben werden und verlorengehen. Dieses Problem 148t sich zwar
u.U. durch 'Mischen’ von Anderungen beheben, jedoch ist dies nicht in allen Fillen moglich. Die
Problematik einer Synchronisation auf Satzebene bei DB-Sharing wird in 10.5 weiterdiskutiert; hier
und in den folgenden Kapiteln wird jedoch eine Synchronisierung auf Blockebene vorausgesetzt, auch
fiir Lesezugriffe.

zentral verteilt
Sperrverfahren  optimistisch ~ Kombination Sperrverfahren optimistisch Kombination
-ZIM -BOCC+ -ZLM /BOCC+ - Primary Copy - Token-Ring - PCL / Broadcast
(sole interest) - preclaiming - Pass-the-Buck - Broadcast
- VAX Cluster - Broadcast-PCA

- AIM/ SRCE
Abb. 6.2: Synchronisationsverfahren fiir DB-Sharing

Einen Uberblick tiber die bereits bekannten bzw. noch vorzustellenden Synchronisationsverfahren fiir
DB-Sharing gibt Abb. 6.2. Wie bei VDBS konnen die Verfahren entweder unter zentraler oder ver-
teilter Kontrolle ablaufen; desweiteren unterscheiden wir zwischen Sperrverfahren, optimistischen
Protokollen und Kombinationen dieser beiden Strategien. Die Deadlock-Behandlung soll hier nicht
weiter diskutiert werden, da sich fiir DB-Sharing die gleichen Methoden wie in VDBS anwenden las-
sen; daher gelten die Ausfithrungen in 5.1.1 in analoger Weise. Auch fiir viele aus VDBS bekannten
Synchronisationsverfahren, die in Abb. 6.2 nicht genannt sind, wire eine Ubertragung/Anpassung fiir
DB-Sharing moglich gewesen. Dies hitte jedoch meist nur relativ uninteressante Protokolle (z.B. fiir
reine Zeitmarkenverfahren) ergeben, mit einer sehr hohen Anzahl von Nachrichten und/oder Riick-
setzungen. Neben bereits implementierten bzw. vorgeschlagenen Protokollen fiir DB-Sharing,
beschrinken wir uns daher auf die Darstellung solcher Ansitze, welche hinsichtlich der genannten
Anforderungen als aussichtsreich gelten konnen. Die dabei vorgeschlagenen Konzepte kénnen aber
oft auch in anderen Verfahren bei der Ubertragung auf DB-Sharing-Systeme verwendet werden.

Von den in Abb. 6.2 bereits eingeordneten Protokollen beschéftigen wir uns in Kap. 7 ausfiihrlich mit
dem Primary-Copy-Sperrverfahren (PCL) und in Kap. 8 mit zentralen Sperrverfahren sowie weiteren
verteilten Sperrverfahren. Zentrale und verteilte optimistische Synchronisationsverfahren sowie ihre
Kombination mit Sperrverfahren werden dann in Kap. 9 besprochen. Danach folgt in Kap. 10 eine
Erorterung verschiedener Optimierungen, Erweiterungen sowie Alternativen zu den vorgestellten Ver-
fahren, wobei auch auf Hardware-Losungen zur Synchronisation (nahe Rechnerkopplung) eingegan-
gen wird. Ein qualitativer Vergleich der wichtigsten Konzepte in Kap. 11 beschliet dann Teil I1I.

Von den bisher existierenden DB-Sharing-Systemen benutzen drei den einfachsten Ansatz zur Syn-
chronisation, ein zentrales Sperrverfahren, zum Teil mit Hardware-Unterstiitzung (Computer Console
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/WIH83/, DCS /Sek84/, Amoeba /Sho85/). Das auf zwei Rechner beschrinkte IMS Data Sharing ver-
wendet ein verteiltes Sperrverfahren (Pass-the-Buck /Kee82/), ebenso wie das AIM/SRCF-System
/AIMS86/ und die DB-Sharing-dhnlichen VAX-Cluster /KLS86/.

6.5 Abhéngigkeiten funktioneller Komponenten in DB-Sharing-Systemen

Die im bisherigen Verlauf des Kapitels angesprochenen Abhingigkeiten zwischen den funktionellen
Komponenten sind in Abb. 6.3 noch einmal graphisch dargestellt. Wie die nun folgende Diskussion
dieser Wechselbeziechungen zeigt, sind neben konzeptionellen Verkniipfungen auch Abhingigkeiten
unter Leistungsaspekten zu beriicksichtigen (z.B. Nr. 2 und 5). Einige der Abhingigkeiten bestehen
zudem bereits in zentralisierten DBS und werden zum Teil in /HdRe80/ ausfiihrlicher diskutiert.

Lastkontrolle
5 4
2
Systempuffer- 1 . 3
ystemp Synchronisation Recovery
verwaltung

Abb. 6.3: Abhingigkeiten zwischen Systemkomponenten bei DB-Sharing

1) Synchronisation - Systempufferverwaltung

Die Abhingigkeit zwischen diesen beiden Komponenten besteht v.a. in dem durch die DB-Sharing-
Architektur eingefiihrten Veralterungsproblem. Selbst die allgemeine Broadcast-Losung (6.3) erfordert
eine Synchronisation auf Seitenebene sowie eine Verzogerung fiir die Freigabe der Anderungen
(Sperren), bis alle anderen Rechner iiber die Anderungen einer TA informiert sind. Weitergehende
Abhingigkeiten ergeben sich, wenn die Behandlung des Veralterungsproblems zur Leistungsopti-
mierung vollstindig in das Synchronisationsprotokoll integriert wird bzw. wenn eine Synchronisation
auf Satz-/Eintragsebene vorgenommen werden soll (s. 10.5).

2) Synchronisation - Lastkontrolle

Die Synchronisation ist von der Lastkontrolle zwar konzeptionell unabhingig, jedoch ist bei DB-
Sharing eine gegenseitige Koordinierung zur Begrenzung der Synchronisationsnachrichten dringend
geboten. Daher sollte eine TA zur Bearbeitung moglichst dem Rechner zugeordnet werden, an dem
eine weitestgehend lokale Synchronisation zu erwarten ist. Voraussetzung dazu ist ein Synchronisa-
tionsverfahren, das Lokalitit im Referenzverhalten zur Minimierung des Kommunikationsbedarfs zu
nutzen vermag.

Aus Leistungsgriinden empfiehlt sich auch eine Abstimmung zwischen lokaler Lastkontrolle und
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Synchronisationskomponente, um etwa durch Anpassung der Sollparallelitdt die Konfliktwahrschein-
lichkeit innerhalb eines Rechners beeinflussen zu konnen oder um einer bereits mehrfach gescheiter-

ten TA ein Durchkommen zu ermoglichen. Diese Art der Koordinierung ist natiirlich auch in zentrali-
sierten DBS sinnvoll.

3) Synchronisation - Recovery

Da nach Ausfall eines Rechners die TA-Verarbeitung moglichst unbeeintrichtigt fortgesetzt werden
soll, ist insbesondere eine korrekte Fortfilhrung der Synchronisation zu gewihrleisten. Bei einem zen-
tralen Synchronisationsverfahren muB hierzu v.a. dem Ausfall des zentralen Koordinators vorgebeugt
werden, etwa durch doppeltes Fiihren der benotigten Datenstrukturen in unabhéngigen Speicherberei-
chen oder verschiedenen Rechnern (Hot-Stand-By, Schattenprozesse oder dhnliche Techniken). Aber
auch bei einem verteilten Synchronisationsprotokoll miissen u.U. synchronisationsspezifische Auf-
gaben des ausgefallenen Rechners von den iiberlebenden Rechnern iibernommen werden, wozu die
Rekonstruktion verlorengegangener Datenstrukturen u.d. notwendig werden kann. Eine weitere Ab-
héngigkeit zwischen Recovery und Synchronisation entsteht dadurch, daB wihrend der REDO-
Recovery verhindert werden mu8, da TA in den iiberlebenden Rechnern auf Objekte zugreifen, fiir
die noch Anderungen nachzufahren sind.

Bei einem TA-Fehler kann wie in zentralisierten DBS das Zuriicksetzen eine Interaktion mit der Syn-
chronisationskomponente hervorrufen, etwa zum Freigeben von Sperren.

4) Lastkontrolle - Recovery

Nach Ausfall eines Rechners ist eine Umstellung der Routing-Strategie erforderlich, da dem ausgefal-
lenen Rechner keine TA mehr zugewiesen werden konnen. Wie in 6.1 erwihnt, kann die globale
Lastkontrolle auch die Erkennung von Rechnerausfillen sowie die Koordinierung der Recovery-
Aktionen iibernehmen. Weiterhin kann sie nach beendeter Recovery die auf dem ausgefallenen VAR
gescheiterten TA zur Wiederausfithrung neu unter den verbleibenden Rechnern aufteilen.

5) Lastkontrolle - Systempufferverwaltung

Auch hier besteht keine konzeptionelle Abhingigkeit, sondern nur eine Wechselbeziehung beziiglich
der Leistungsfihigkeit. Denn wenn es der Lastkontrolle gelingt, eine TA dem Rechner zuzuordnen,
in dessen Systempuffer bereits moglichst viele der bendtigten Datenseiten vorliegen, dann ergeben
sich sowohl hohere Trefferraten (weniger physische E/A-Vorginge) als auch weniger Pufferinvali-
dierungen (weniger hiufiges Anfordern von Seiten bei anderen Rechnern). Das E/A-Aufkommen
sowie die Austauschfrequenz geidnderter Seiten, die beide das Leistungsverhalten entscheidend
beeinfluBen konnen, sind also v.a. davon abhiingig, inwieweit es der globalen Lastkontrolle gelingt,
die TA derart aufzuteilen, daB in jedem der Rechner eine moglichst hohe Lokalitit erreicht wird.
Auch zwischen lokaler Lastkontrolle und Systempufferverwaltung sind Wechselwirkungen denkbar,

etwa um Systempufferengpissen oder zu geringen Trefferraten durch gezieltes Absenken der Soll-
parallelitét entgegenzuwirken.

6) Systempufferverwaltung - Recovery

Nach einem Rechnerausfall miissen geédnderte Seiten, die nur im Systempuffer des ausgefallenen
Rechners vorlagen (NOFORCE), im Rahmen der REDO-Recovery allen Rechnern wieder zugénglich
gemacht werden. Zur Behandlung des Veralterungsproblems miissen u.U. verlorengegangene Daten-
strukturen rekonstruiert werden, und es kann notwendig werden, da die iiberlebenden Rechner Sei-
ten, iiber deren Aktualitit keine Aussage mehr moglich ist, aus ihren Systempuffern entfernen
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miissen.

Das Zuriicksetzen einer TA wird besonders einfach, wenn alle Anderungen auf privaten Kopien, die
von der Systempufferverwaltung zu fiihren sind, durchgefiihrt werden. Ein Abort besteht dann ledig-
lich aus dem Wegwerfen der Kopien, wenn das Verdringen der Kopien vermieden werden kann
(NOSTEAL /H#Re83b/). Ein Riicksetzen einer TA ohne Fiihren von Before-Images wird auch dann
noch méglich, wenn Kopien (also schmutzige Anderungen) nicht in die Datenbank selbst verdringt
werden, sondern in einen separaten Uberlaufbereich /Rah87b/. In den Uberlaufbereich verdringte
Seiten werden dann beim Abbruch einer TA einfach als frei gekennzeichnet.

7) Logging - Synchronisation

Die Abhingigkeiten betreffen hierbei - wie in zentralisierten DBS - v.a. die GroBe des Synchroni-
sations- und des Log-Granulats. Bei direkter Anderung in den Originalseiten muf das Synchronisa-
tionsgranulat mindestens so gro sein wie das Log-Granulat /H#Re80, Reu81, HiRe83b/. Denn
wiirden z.B. Log-Daten auf Seitenebene gefiihrt, dann kénnen bei einer Synchronisation auf Satz-
ebene durch das Anwenden von Before-Images Anderungen erfolgreicher TA verlorengehen. Bei
Anderungen in privaten Objektkopien (und NOSTEAL bzw. Verdringen in einen Uberlaufbereich)
besteht dieses Problem nicht, so da das Log-Granulat in diesem Fall prinzipiell groRer sein kann als
das Synchronisationsgranulat (s. auch /MLC87/). Dabei ist v.a. darauf zu achten, daB die Anderungen
bei TA-Ende atomar von den Kopien in die Originalseiten eingebracht werden konnen (z.B. durch
zeitweises Blockieren dieser Seiten wihrend der ’Schreibphase’, analog zu den Vorschligen in 4.2).
Eine Synchronisation auf Satzebene mit Logging auf Seitenebene ist bei DB-Sharing allerdings wenig
interessant. Denn neben den schon angesprochenen Problemen bei einer Synchronisation auf Satze-
bene, miifite auch vor jedem Schreiben eines After-Images die Seite vollstindig aktualisiert werden,
wozu ggf. Anderungen anderer Rechner in der betreffenden Seite anzufordern sind. Denn bei nur
teilweise aktuellen After-Images konnte die REDO-Recovery zum Verlust erfolgreicher Anderungen
filhren. Ein generelles Problem von SeitenLogging ist der v.a. fiir Hochleistungs-Anforderungen zu
hohe Schreibaufwand und Platzbedarf.

Eine weitere Abhingigkeit zwischen Logging und Synchronisation zeigt sich im Zwei-Phasen-
Commit: die Freigabe der Anderungen (Sperren) einer TA darf erst nach Sicherstellen ihrer Wieder-
holbarkeit erfolgen, wozu bei NOFORCE die After-Images der Anderungen sowie der Commit-
Record zu schreiben sind.

8) Logging - Systempufferverwaltung

Wie in zentralisierten DBS besteht hierbei auch fiir DB-Sharing die wichtigste Verkniipfung zwischen
beiden Komponenten im sogenannten Write-Ahead-Log-(WAL-) Prinzip /Gra78/. Dieses Prinzip
besagt, daB bevor eine schmutzige Anderung in die physische (materialisierte) Datenbank geschrieben
wird, die zugehorigen UNDO-Log-Daten (z.B. Before-Images) gesichert sein miissen, um die Ande-
rungen bei Scheitern der TA zuriicknehmen zu konnen. Dieses Prinzip kommt demnach nur bei einer
STEAL-Strategie der Systempufferverwaltung zur Anwendung, bei der das Verdringen schmutziger
Anderungen nicht in einen Uberlaufbereich, sondern in die physische Datenbank erfolgt.

9) Logging - Recovery

Die enge Beziehung zwischen Logging- und Recovery-Komponente ist offensichtlich, da zum
Durchfiihren der Recovery ausreichende Log-Daten im Normalbetrieb zu sammeln sind.
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7. Das Primary-Copy-Sperrverfahren

Die Grundidee des Verfahrens ist zwar, wie der Name andeutet, an die Primary-Copy-Algorithmen
zur Behandlung des Update-Problems bei replizierten Datenbanken angelehnt; durch die DB-Sharing-
spezifischen Randbedingungen ergeben sich jedoch im Vergleich dazu deutliche Abweichungen. Ins-
besondere zur Behandlung des Veralterungsproblems werden neuartige Losungsansitze erforderlich.

Die Ubertragung einer Primary-Copy-artigen Synchronisation auf DB-Sharing wurde erstmals in
/ReSh84/ vorgeschlagen, wenngleich dort nur ein Basisverfahren skizziert wurde. Dieses Basisverfah-
ren soll zunéchst in 7.1 genauer ausgearbeitet werden, wobei u.a. geeignete Datenstrukturen festzule-
gen und die Sperrbearbeitung zu prizisieren sind. In 7.2 wird dann eine wesentliche Erweiterung des
Basisverfahrens vorgeschlagen, die eine optimierte Synchronisierung von Lesezugriffen ermoglicht. In
den folgenden drei Abschnitten steht dann zur Entwicklung eines Gesamtkonzeptes das Zusammen-
spiel mit den anderen Komponenten (Systempufferverwaltung, Lastkontrolle, Recovery) im Mittel-
punkt. Dazu werden zuerst in 7.3 mehrere Alternativen einer integrierten Losung des Veralterungs-
problems herausgearbeitet, wobei gezeigt wird, daB sich dieses Problem ohne zusétzliche Nachrichten
behandeln 148t. In 7.4 wird dann auf die Kooperation mit der globalen Lastkontrolle eingegangen, ins-
besondere auf Methoden zur Bestimmung der Routing-Tabelle. In 7.5 schlieBlich werden die nach
einem Rechnerausfall durchzufijhrenden Recovery-Aktionen untersucht, wobei auch eine effiziente
Methode zur korrekten Fortfiithrung der Synchronisation angegeben wird. Einige der nun vorzustellen-
den Konzepte wurden bereits vorab in /Rah86f, Rah87c, Rah86d, Rah87d/ verdffentlicht.

7.1 Basisverfahren

Die Grundidee beim Primary-Copy-Sperrverfahren (Primary Copy Locking, PCL) ist, die Synchro-
nisationsverantwortlichkeit so unter den Verarbeitungsrechnern aufzuteilen, daB jeder fiir einen Teil
der gemeinsamen Datenbank zustindig ist. Dazu wird eine logische Partitionierung der Datenbank in
N disjunkte Partitionen vorgenommen, so daB jeder der N Rechner genau fiir eine der Partitionen die
globale Synchronisationsverantwortlichkeit bekommen kann; man sagt auch, daB ein Rechner die
"Primary Copy Authority’ (PCA) beziiglich der ihm zugeordneten Partition besitzt /ReSh84/.

Bei DB-Sharing mit PCL werden in der Basisvariante alle Sperranforderungen und -freigaben fiir ein
Objekt O von dem Rechner bearbeitet, der die PCA fiir die Partition besitzt, zu der O gehort. Damit
konnen insbesondere alle Zugriffe zu Objekten, fiir die der eigene Rechner verantwortlich ist, lokal
synchronisiert werden. Eine Minimierung des Kommunikationsbedarfs zur Synchronisation wird daher
moglich, wenn es gelingt die Verteilung der PCAs einerseits und die Zuordnung der TA zu den
Rechnern andererseits so aufeinander abzustimmen, daB die meisten Sperranforderungen die lokale
Partition betreffen. Dies erfordert offensichtlich eine enge Abstimmung zwischen der globalen Last-
kontrolle und der Wahl der PCA-Verteilung.

Bei vorgegebener PCA-Verteilung kann das TA-Routing #hnlich einfach durchgefiihrt werden wie bei
DB-Distribution, bei dem die Datenverteilung der Lastkontrolle bekannt ist. Eine TA sollte dabei
nidmlich moglichst dem Rechner zugeordnet werden, der die PCA fiir die meisten der (voraussicht-
lich) benotigten Objekte besitzt. Ist dies mdglich (unter gleichzeitiger systemweiter Last-Balancie-
rung), so ergibt sich automatisch eine rechnerspezifische Lokalitdt im Referenzverhalten der TA, da
die einem Rechner zugeordnete Partition dann vorwiegend von lokalen TA referenziert wird. Dies
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erlaubt aber, wie schon ausgefiihrt, nicht nur Einsparungen von Synchronisationsnachrichten, sondern
auch eine Verbesserung der Trefferraten im Systempuffer sowie eine Begrenzung von Pufferinvali-
dierungen.

Obwohl das Primary-Copy-Sperrverfahren ein dhnlich einfaches TA-Routing (gute Vorhersagbarkeit
des zu erwartenden Kommunikationsaufwandes) wie bei DB-Distribution erlaubt, bleibt die weitaus
groBere Flexibilitit des DB-Sharing-Ansatzes im Vergleich mit DB-Distribution erhalten. Denn bei
der PCA-Verteilung handelt es sich lediglich um eine logische Partitionierung der Datenbank, die nur
zur Synchronisation vorgenommen wird; fiir die eigentliche TA-Verarbeitung kann natiirlich jeder
Rechner nach wie vor auf die gesamte Datenbank zugreifen. Bei der Erstellung der PCA-Verteilung
konnen daher die Verteileinheiten auch nahezu beliebig fein gewihlt werden, und die PCA-Verteilung
ist flexibel #nderbar (etwa bei gednderter Rechneranzahl). Bei DB-Distribution dagegen liegt eine
physische Datenverteilung vor (Externspeicheraufteilung), die nur #uBerst schwierig zu #ndern ist.
AuBerdem miissen die Einheiten der Datenverteilung zumindest in nicht-relationalen DBS meist sehr
grob gewihlt werden (Dateien, Satztypen). Weitere Vergleichsaspekte werden in 7.4 erortert.

Datenstrukturen

Wie in Abb. 7.1 angedeutet, flihrt jeder Rechner zur Synchronisation eine globale Sperrtabelle (global
lock table, GLT) und eine lokale Sperrtabelle (LLT). Mit der globalen Sperrtabelle verwaltet ein
Rechner die Sperranforderungen fiir alle Objekte der ihm zugeordneten Partition, sowohl fiir lokale
als auch fiir externe TA. In der LLT dagegen werden nur Sperrinformationen fiir lokale TA gefiihrt,
und zwar beziiglich der gesamten Datenbank. Wegen der vorausgesetzten Synchronisation auf Block-
ebene, werden sowohl in den GLTs als in den LLTs die Sperrinformationen in sogenannten Blockein-
trigen (Sperrkontrollblocken) gehalten; diese Eintrige werden dabei zur Begrenzung des Speicher-
platzbedarfs nur fiir referenzierte Seiten angelegt. Die Sperrtabellen selbst werden typischerweise als
Hash-Strukturen organisiert /Gra78, Pei86/, um ein schnelles Auffinden der Eintréige zu erreichen.

Neben LLT und GLT fiihrt natiirlich jeder Rechner noch eine Tabelle mit der aktuellen PCA-
Verteilung ("PCA-Tabelle’), damit festgestellt werden kann, welcher Rechner zu einem bestimmten
Block die PCA besitzt.

P1 P2
LLT1 LLT2
6LT1| | l l " eLT2

Kommuni ka—
tionssystem

P3 <——-_—-_-——T t_______—__—. P4
LLT3 LLT4
GLT3 GLT4

Abb. 7.1: Primary-Copy-Sperrverfahren (N = 4)
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Der genaue Aufbau der Blockeintrige in GLT und LLT fiir die Basisvariante ist in Abb. 7.2 dar-
gestellt; weitere Felder werden durch die Erweiterung des Verfahrens zur Optimierung fiir Lesesper-
ren (s. 7.2) bzw. zur Behandlung des Veralterungsproblems (7.3) hinzukommen. Zu beachten ist, da
auch fiir Blocke, fiir die der eigene Rechner die PCA hilt, Eintrige in der LLT stehen kénnen
(zusitzlich zu dem Blockeintrag in der GLT). Dies bringt folgende Vorteile:

- Wie sich zeigen wird, werden die Algorithmen zur Sperrbehandlung (Anfordern und Freigabe von
Sperren, Abarbeitung der Synchronisationsnachrichten) dadurch wesentlich vereinfacht, da dabei die
Unterscheidung, ob der eigene Rechner die PCA besitzt oder nicht, aus konzeptioneller Sicht nicht
mehr notwendig ist.

- Es wird eine Umverteilung der PCAs moglich, ohne daf8} die lokalen Sperrtabellen anzupassen sind.

- Wie in 7.5 gezeigt wird, ergibt sich dadurch bereits eine ausreichende Redundanz, um nach einem
Rechnerausfall verlorengegangene Sperrinformationen rekonstruieren zu kénnen, so daB eine Fort-
setzung der Synchronisation moglich wird.

Aufbau eines Blockeintrages in der LLT:

BLOCK-ID: ...
GRANTED-LOCKS-LIST: list of TA-ENTRY;
LOCAL-WAIT-LIST: list of TA-ENTRY;

Aufbau eines Blockeintrages in der GLT:

BLOCK-ID: ...
INTERESTED: array [1:N] of bit; (* N Rechner *)
MODE: array [1:N] of [0, R, X];

GLOBAL-WAIT-LIST: list of TA-ENTRY;

Aufbau von TA-ENTRY:

PNR: ... (* Identifikation des Rechners, an dem die TA ausge-
fiihrt wird; nur fiir GLOBAL-WAIT-LIST erforderlich *)

TA-ID: ... (* TA-Identifikation innerhalb von Rechner PNR *)

LOCK-MODE: [R, X ]; (* angeforderter Sperrmodus *)

Abb. 7.2: Aufbau der Blockeintrige beim PCL-Basisverfahren

Wie aus Abb. 7.2 schon hervorgeht, unterscheiden wir nur zwischen Lese- und Schreibsperren, mit
den vom RX-Sperrverfahren (4.1.1) her bekannten Sperrvertriglichkeiten. In den Blockeintrigen der
LLT werden im wesentlichen nur die gewéhrten und die wartenden Sperranforderungen lokaler TA
gefithrt (GRANTED-LOCKS-LIST bzw. LOCAL-WAIT-LIST). In der GLT werden in der
GLOBAL-WAIT-LIST noch nicht gewihrte Sperranforderungen von TA aller Rechner vermerkt. Der
Vektor INTERESTED zeigt an, welche Rechner ’Interesse’ an einem Block besitzen; ein Rechner
wird dabei als interessiert gefiihrt, wenn eine seiner TA eine Sperre fiir die Seite angefordert hat
(unabhiéngig davon, ob die Sperre bereits gewihrt wurde oder nicht). Der Vektor MODE schlieBlich
zeigt an, fiir welchen Rechner R- bzw. X-Sperren gewihrt wurden. Welche TA in den Rechnern
Sperren erhalten haben, wird nur in der LLT (GRANTED-LOCKS-LIST), nicht aber in der GLT
gespeichert. Denn ein Fiihren dieser Information in der GLT wiirde verlangen, da8 jede Sperrfreigabe
dem PCA-Rechner mitzuteilen ist. Bei der vorgesehenen Losung braucht dagegen fiir Lesesperren nur
die Freigabe der letzten Lesesperre gemeldet zu werden, wodurch Kommunikationsvorgénge einge-
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spart werden konnen.

Abb. 7.3 zeigt ein Beispiel fiir die Verwendung der eingefiihrten Datenstrukturen. Dabei besitzt
Rechner P1 die PCA fiir Block B1, fiir den beide Rechner Interesse angemeldet haben (INTE-
RESTED = 11). MODE = X0 bedeutet, daB einer TA in Rechner P1 fiir B1 eine X-Sperre zugeteilt
wurde, in Rechner P2 dagegen keine Sperren gewihrt sind. In der GLOBAL-WAIT-LIST werden
noch nicht gewidhrbare Sperranforderungen von beiden Rechnern in der Reihenfolge ihres Eintreffens
gefiihrt; diese Anforderungen werden zusitzlich auch in den LLTs gespeichert (LOCAL-WAIT-
LIST). Der Blockeintrag in LLT1 verrét schlieBlich, daB die TA T1 in P1 in Besitz der X-Sperre fiir
B1 ist.

Rechner P1 Rechner P2
LLT1 LLT2
B1 GRANTED-LOCKS-LIST B1
. — Y
—— [12[R] *1 LOCAC-WAIT-LIST
LOCAL-WAIT-LIST <>
GLTI1 GLT2
Bl GLOBAL-WAIT-LIST
INT.=11| —p[p2[T3[X
MODE = X0
|P1]T2| R|

Abb. 7.3: Sperrszenarium fiir zwei Rechner mit der PCL-Basisvariante

Bearbeitung von Sperranforderungen und -freigaben

Zunichst wird nun dargestellt, wie in der PCL-Basisvariante Sperranforderungen unter Verwendung
der eingefiihrten Datenstrukturen bearbeitet werden. Dabei empfiehlt es sich auch aus Griinden der
Ubersichtlichkeit die Bearbeitung einer Sperranforderung (Lock-Request) in zwei Teile zu zerlegen:

- Eine Sperranforderung einer TA wird mit einem LOCK-Aufruf dem lokalen Sperrverwalter mit-
geteilt, der diesen zunéchst nur mit der LLT bearbeitet.

- Kann die Sperranforderung nicht mit der LLT entschieden werden, was bei der PCL-Basisvariante
immer der Fall ist, so wird durch den Aufruf LOCK-REQUEST eine Bearbeitung unter Zuhilfe-
nahme der GLT veranlaft. Besitzt der eigene Rechner die PCA fiir den zu sperrenden Block, dann
kann die Prozedur LOCK-REQUEST unmittelbar aufgerufen werden; anderenfalls ist zuerst eine
Lock-Request-Nachricht an den zustindigen Rechner zu schicken, bevor dort dann die Prozedur
LOCK-REQUEST ausgefiihrt wird.

Die Separierung der Bearbeitung mit der LLT und der GLT hat offenbar den Vorteil, daB bei der
Beschreibung der Algorithmen nicht mehr zu unterscheiden ist, ob die Sperranforderung lokal ent-
scheidbar ist oder nicht (denn dies ist zwar unter Leistungsgesichtspunkten sehr wesentlich, konzepti-
onell jedoch unerheblich). Insbesondere muB die Bearbeitung der Nachrichtentypen nicht mehr durch
eigene Algorithmen spezifiziert werden. Dieses Prinzip 148t sich auch bei der Freigabe von Sperren
(s.u.) und der Beantwortung einer Sperranforderung durch den PCA-Rechner anwenden.
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Bei der Bearbeitung einer Sperranforderung mit der GLT (Aufruf von LOCK-REQUEST) soll nur
dann eine Antwort zuriickgegeben werden, wenn die Sperre gewihrt wird. Anderenfalls wird die
Sperranforderung - zur Einsparung von Nachrichten - lediglich in der GLOBAL-WAIT-LIST ver-
merkt bis die Sperre nach Freigabe unvertriglicher Sperren gewihrt werden kann. Die Prozedur
LOCK-RESPONSE enthilt die bei Gewihrung einer Sperre durchzufiihrenden Aktionen. Sie kann
sofort aufgerufen werden, wenn der PCA-Lock-Manager und die TA, der die Sperre gewihrt werden
soll, an demselben Rechner angesiedelt sind. Ansonsten mufl der PCA-Rechner zunichst eine Lock-
Response-Nachricht an den Rechner schicken, an dem die TA auf die Sperre wartet, bevor die Pro-
zedur ausgefithrt wird.

Nach diesen Vorbemerkungen konnen nun die Prozeduren LOCK, LOCK-REQUEST und LOCK-
RESPONSE fiir das Basisverfahren angegeben werden. Dabei bezeichne B stets den Block, fiir den
eine Sperre angefordert wird, M den gewiinschten Sperrmodus (R oder X), T die anfordernde TA und
P den Rechner, auf dem T ablduft.

LOCK (T, B, M):

begin

if (kein Blockeintrag fiir B in LLT von P) then do;
erzeuge Blockeintrag fiir B;
GRANTED-LOCKS-LIST, LOCAL-WAIT-LIST := leere Liste;

end;

fiige (T, M) an LOCAL-WAIT-LIST an;

LOCK-REQUEST (P, T, B, M);

end (* LOCK *);

LOCK-REQUEST (P.T. B, M):
begin
if (kein Blockeintrag fiir B in GLT) then do;
erzeuge Blockeintrag fiir B;
INTERESTED := 0; MODE :=0;
GLOBAL-WAIT-LIST := leere Liste;
end;
INTERESTED (P) := 1;
if (GLOBAL-WAIT-LIST nicht leer) oder (M unvertrdglich mit gewdhrten Sperren in MODE)
then fiige (P,T,M) an GLOBAL-WAIT-LIST an;
else do; MODE (P) := M;
LOCK-RESPONSE (T, M);

end;
_end (* LOCK-REQUEST *);

LOCK-RESPONSE (T, M):

begin

bringe (T,M) von LOCAL-WAIT-LIST in GRANTED-LOCKS-LIST; (* aktiviere wartende TA *)
end (* LOCK-RESPONSE *);

Die LOCK-Prozedur zeigt, daB jede Sperranforderung zunichst vorsorglich in der LOCAL-WAIT-
LIST abgelegt wird, auch wenn eine lokale Bearbeitung mit der GLT moglich ist. Damit konnen die
Algorithmen kompakter gehalten werden, da nicht mehr zu unterscheiden ist, ob die Sperre lokal
bearbeitbar ist oder nicht; auBerdem umgeht man ein nachtrigliches Einfiigen in die LOCAL-WAIT-
LIST im Falle eines Sperrkonflikts.

Bei der Bearbeitung einer Sperranforderung mit der GLT (Prozedur LOCK-REQUEST) iiberpriift der
PCA-Lock-Manager zunichst, ob ein Blockeintrag fiir den betreffenden Block vorhanden ist. Wenn
nicht, wird dieser angelegt und initialisiert und die Sperre gewidhrt (LOCK-RESPONSE). Die
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Sperranforderung wird abgelehnt, wenn bereits wartende Anforderungen vorliegen oder wenn unver-
trigliche Sperren gewihrt sind, was mittels Vektor MODE entschieden werden kann. In diesem Fall
wird die Sperranforderung in die GLOBAL-WAIT-LIST eingefiigt. Wenn die Sperre gewihrt werden
kann, wird in der LLT die Anforderung von der LOCAL-WAIT-LIST in die GRANTED-LOCKS-
LIST gebracht (Prozedur LOCK-RESPONSE).

Die Freigabe einer Sperre wird ebenfalls zunéchst nur mit der LLT (Prozedur UNLOCK) bearbeitet,
eventuell notwendig werdende Auswirkungen beziiglich der GLT werden dann durch Aufruf von
RELEASE veranlaBt. Bei der UNLOCK-Bearbeitung wird als erstes in dem LLT-Blockeintrag der
entsprechende Sperreintrag aus der GRANTED-LOCKS-LIST entfernt. Ergibt sich daraufhin eine
leere GRANTED-LOCKS-LIST (dies ist der Fall bei einem X-UNLOCK bzw. bei Freigabe der letz-
ten lokal gewihrten R-Sperre), so wird die Sperrfreigabe dem PCA-Lock-Manager gemeldet; besteht
kein Interesse mehr an dem Block, dann wird der Blockeintrag in der LLT aufgegeben. Der PCA-
Lock-Manager paft daraufhin (mit der Prozedur RELEASE) seine Informationen (Vektor MODE und
ggf. INTERESTED) an und veranlaBt ggf. Aktivierungen wartender TA (LOCK-RESPONSE).
Besitzt kein Rechner mehr Interesse an einem Block, so wird auch der Blockeintrag in der GLT auf-
gegeben. Damit ergeben sich folgende Algorithmen fiir UNLOCK und RELEASE (der Aufruf von
RELEASE besitzt neben Rechner- und Blocknummer als dritten Parameter die Angabe, ob weiterhin
Interesse an dem Block besteht (’1°) oder nicht (C0)).

UNLOCK (T, B, M):
begin
entferne (T, B, M) aus GRANTED-LOCKS-LIST von B in LLT;
if (GRANTED-LOCKS-LIST leer) then
if (LOCAL-WAIT-LIST leer) then do;
gebe Blockeintrag fiir B in LLT auf;
RELEASE (P, B,’0’);
end;
else RELEASE (P, B,’1’);
end (* UNLOCK *);

RELEASE (P, B, I):

begin
fiihre folgende Anweisungen mit Blockeintrag fiir B in GLT durch:
MODE (P) := 0;

if I="0" then INTERESTED (P) := 0;

if (GLOBAL-WAIT-LIST nicht leer) und (Sperren gewdhrbar) then do;
LOCK-RESPONSE fiir gewdhrbare Sperranforderungen;
Anpassen von MODE;

end;

if INTERESTED = 0 then (gib Blockeintrag fiir B in GLT auf);
end (* RELEASE *) -

Das Zusammenwirken der nunmehr eingefiihrten Prozeduren soll nochmals mittels Abb. 7.4 veran-
schaulicht werden. Dabei werden die von einer TA kommenden LOCK- und UNLOCK-Aufrufe vom
lokalen Sperrverwalter zunéchst nur iiber die LLT abgewickelt. Die Weiterverarbeitung der Sperran-
forderungen bzw. -freigaben mit der zustindigen GLT erfolgt dann durch die Aufrufe LOCK-
REQUEST bzw. RELEASE. Da die GLT auf einem anderen Rechner vorliegen kann (durch die
gestrichelte Linie angedeutet), sind zur Bearbeitung dieser Aufrufe ggf. Kommunikationen erforder-
lich. Das gleiche gilt zur Bearbeitung der Prozedur LOCK-RESPONSE, die bei Gewihrung einer
Sperre auszufiihren ist (sofortige Gewidhrung im Rahmen der LOCK-REQUEST-Bearbeitung oder
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verzogert iiber RELEASE-Bearbeitung).

1
LOCK LOCK -'REQUEST

TA LLT " GLT

UNLOCK RELEASE

LOCK 1 RESPONSE
I

Abb. 7.4: Verwendete Prozeduraufrufe beim PCL-Basisverfahren

Zur Nlustrierung des einfachen Basisverfahrens kann nochmals auf Abb. 7.3 zuriickgegriffen werden,
wofiir eine mogliche Abarbeitungsreihenfolge skizziert wird, die zu der gezeigten Situation fiihrte.
Dabei soll zu dem Zeitpunkt, zu dem TA T1 die X-Sperre fiir B1 angefordert hat, noch kein Interesse
an Bl bestanden haben. Daher wurden Blockeintrige fiir B1 sowohl in LLT1 als auch in GLT1
angelegt, wobei INTERESTED = 10 und MODE = X0 gesetzt und die Sperranforderung in der
GRANTED-LOCKS-LIST vermerkt wurde. Bei der danach folgenden X-Sperranforderung von TA
T3 in Rechner 2 wurde dort zuniéchst ein Blockeintrag fiir B1 in LLT2 angelegt, der Lock-Request in
der LOCAL-WAIT-LIST vermerkt und die Sperranforderung an Rechner 1 weitergeleitet. Nach Ein-
treffen der Lock-Request-Nachricht wurde dort INTERESTED = 11 gesetzt und die Sperranforderung
wegen der gewihrten X-Sperre in die GLOBAL-WAIT-LIST gebracht. Ebenso nicht gewihrt werden
konnte die danach gestellte (Jokale) R-Sperranforderung von TA T2, die daher ebenfalls in die Warte-
listen eingefiigt wurde (Abb. 7.3). Die Sperranforderung von T3 kann gewihrt werden, sobald die
Schreibsperre von T1 freigegeben wird.

7.2 Optimierte Synchronisierung von Lesezugriffen

Das vorgestellte Basisverfahren erlaubt eine effektive Kooperation mit der globalen Lastkontrolle, da
die PCA-Verteilung es erlaubt, eine TA dem Rechner zuzuordnen, bei dem eine méglichst lokale
Synchronisation vorgenommen werden kann. Bei einer solchen Abstimmung zwischen TA-Routing
tind PCA-Verteilung fiihrt die erreichbare rechnerspezifische Lokalitit unmittelbar zur Einsparung von
(synchronen) Sperrnachrichten, womit also eine der zentralen Anforderungen an geeignete Synchroni-
sationsverfahren (6.4) erfiillt ist. Allerdings ist damit der zu erwartende Kommunikationsbedarf auch
stark von der Partitionierbarkeit der TA-Last sowie der Giite der globalen Lastkontrolle abhingig.
Denn kann z.B. ein TA-Typ nicht vollstindig auf einem Rechner bearbeitet werden, ergibt sich
zwangsldufig ein hoheres Nachrichtenvolumen, da die PCA-Verteilung die weitgehend lokale Bear-
beitung eines TA-Typs nur in einem Rechner unterstiitzen kann. Die Abhingigkeit des Primary-
Copy-Sperrverfahrens zur Lastkontrolle bzw. zu den Charakteristika der TA-Last zeigt sich auch bei
zunehmender Rechneranzahl. Denn wenn die PCAs unter einer gréBeren Anzahl von Rechnern auf-
geteilt werden miissen, steigt damit die Wahrscheinlichkeit, daB eine TA auf Daten zugreift, die nicht
vom eigenen Rechner kontrolliert werden. Es kommt daher i.a. zu einer Zunahme von Synchronisa-
tionsnachrichten bei wachsender Rechneranzahl.
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Um die Abhingigkeiten zur Lastkontrolle und der Partitionierbarkeit der TA-Last zu verringern,
wurde in 6.4 gefordert, da das Synchronisationsprotokoll ein moglichst effizientes, paralleles Lesen
eines Objektes in verschiedenen Rechnern unterstiitzen soll. Fiir das Primary-Copy-Sperrverfahren
bedeutet dies, daBl ein Lesezugriff auf eine Seite moglichst auch ohne Kommunikation mit dem PCA-
Rechner durchfiihrbar sein soll. Eine solche Optimierung fiir Lesesperranforderungen, bei dem (eine
rechneriibergreifende und von der PCA-Verteilung unabhingige) Lokalitit von Lesezugriffen aus-
genutzt wird, soll in diesem Abschnitt vorgestellt werden. Eine schnelle Behandlung von lesenden
Objektreferenzen ist als iiberaus wichtig anzusehen, da Lesezugriffe (auch in Anderungs-TA) meist
wesentlich hdufiger vorkommen als Schreibzugriffe. Fir kurze Lesesperren (Konsistenzebene 2) ist
eine solche Optimierung noch dringlicher, da ein mit Kommunikation verbundenes Anfordern der R-
Sperre dann oft lidnger als die eigentliche Sperrdauer andauern konnte. Dies wiederum fiihrt dann zu
einer erheblichen Antwortzeitverschlechterung verglichen mit zentralisierten Sperrverfahren und Kon-
sistenzebene 2.

Optimierte Behandlung von R-Sperranforderungen
Um die Anzahl von Synchronisationsnachrichten fiir R-Sperren zu begrenzen, unterscheiden wir fiir
einen Block B folgende drei Synchronisationszusténde:
- NI (’no interest’ ):
Keiner der Rechner ist an B interessiert; weder in der GLT noch in den LLTs ist daher ein
Blockeintrag fiir B vorhanden (Anfangszustand fiir jeden Block).
- XI ("X-interest’ ):
Mindestens eine TA im System hat eine X-Sperre fiir B angefordert; die X-Sperre kann dabei
gewihrt sein oder nicht.

- RIO (’read interest only’ ): Es liegt nur lesendes Interesse fiir B vor.

Die Leseoptimierung zielt darauf ab, fiir einen Block, von dem bekannt ist, daB er sich im Synchroni-
sationszustand RIO befinden, die R-Sperren lokal zu gewihren und freizugeben, auch wenn ein
anderer Rechner die PCA fiir die Seite hilt. Wenn der Synchronisationszustand unbekannt ist oder
wenn Zustand NI oder XI vorliegt, dann muB, wie im Basisverfahren, jede Sperranforderung vom
PCA-Rechner bearbeitet werden. Dies ist natiirlich wieder mit synchronen Nachrichten verbunden,
falls nicht der eigene Rechner in Besitz der Synchronisationszustindigkeit ist. Damit ein Rechner
weiB, ob sich ein Block im Zustand RIO befindet oder nicht, wird jeder Blockeintrag der LLT um
folgendes Feld erweitert:

X-POSSIBLE: Boolean; (* Default-Wert: *true’ *)

Wenn X-POSSIBLE-den Wert ’false’ besitzt, dann liegt Synchronisationszustand RIO vor; in diesem
Zustand konnen alle Leseanforderungen fiir den Block sofort gewihrt werden, ohne den PCA-
Sperrverwalter zu informieren. X-POSSIBLE = ’true’ gilt dagegen im Synchronisationszustand XI
bzw. wenn der Zustand des Blockes noch unbekannt ist (bei Erzeugung des LLT-Blockeintrages). In
diesem Fall miissen wie im Basisverfahren alle Sperranforderungen iiber die GLT abgewickelt wer-
den (Interaktion mit dem PCA-Lock-Manager). Der PCA-Sperrverwalter kann dann in der Antwort
auf die Sperranforderung (LOCK-RESPONSE) mitteilen, ob X-POSSIBLE auf false’ gesetzt werden
kann. Da eine X-Anforderung Synchronisationszustand XT impliziert, kann hierbei in der LLT X-
POSSIBLE sofort auf ’true’ gesetzt werden. Insbesondere miissen alle X-Sperren vom PCA-Lock-
Manager gewihrt werden.
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Diese Uberlegungen fithren dazu, daB die fiir das Basisverfahren eingefiihrte Prozedur LOCK, die die
Bearbeitung einer Sperranforderung mit der LLT beschreibt, nun folgendes Aussehen erhilt:
LOCK (T. B, M):
begin
if (kein Blockeintrag fiir B in LLT) then do;
erzeuge Blockeintrag fiir B;
GRANTED-LOCKS-LIST, LOCAL-WAIT-LIST := leere Liste;
X-POSSIBLE := true;
fiige (T, M) an LOCAL-WAIT-LIST an,
LOCK-REQUEST (P, T, B, M);
end; )
else do; (* Blockeintrag vorhanden *)
if (M = R) & not X-POSSIBLE then
fiige (T, M) in GRANTED-LOCKS-LIST ein; (* R-Sperre sofort gewihrt *)
else do;
if M = X then X-POSSIBLE := true;
fiige (T, M) an LOCAL-WAIT-LIST an;
LOCK-REQUEST (P, T, B, M);
end;
end;
end (* LOCK *);

Der Algorithmus zeigt, daB R-Sperren nur dann ohne Involvierung des PCA-Lock-Managers gewihrt
werden konnen, wenn bereits ein Blockeintrag in der LLT vorliegt, wobei zusitzlich X-POSSIBLE =
“false’ gelten muB. Um die Wahrscheinlichkeit dieses Falles zu erhohen, werden nun nicht mehr (wie
im Basisverfahren) die LLT-Blockeintriige nach Freigabe der letzten Lesesperre aufgegeben, sofern
Synchronisationszustand RIO gegeben ist. Damit erhilt man nach Freigabe der letzten Lesesperre
einer lokalen TA einen Blockeintrag mit leerer GRANTED-LOCKS-LIST und leerer LOCAL-
WAIT-LIST sowie X-POSSIBLE = °false’. Da bei Antreffen solch ’leerer’ Blockeintrige nachfol-
gende R-Anforderungen sofort gewihrbar sind, werden dadurch umso mehr Kommunikationsvorginge
eingespart, je hoher die Lokalitit von Lesezugriffen ist. Besonders wirksam wird die Optimierung fiir
kurze Lesesperren, da hierbei (v.a. bei lingeren TA) eine TA u.U. mehrere R-Sperren fiir diesselbe
Seite anfordert. Dabei braucht aber dann hchstens fiir die erste dieser R-Anforderungen eine Interak-
tion (nicht notwendigerweise eine Kommunikation) mit dem PCA-Sperrverwalter zu erfolgen, wenn
nicht zwischenzeitlich eine Anderung auf der Seite angemeldet wird. Kann eine (kurze) R-Sperre
wegen X-POSSIBLE = ’false’ sofort gewihrt werden, dann wird damit auch gleichzeitig angezeigt,
daf} die Seite seit dem letzten Zugriff nicht verindert wurde (Wiederholbarkeit von Lesevorgingen).

Das Beibehalten eines leeren Blockeintrages in der LLT erlaubt als weitere Optimierung, daB bei X-
POSSIBLE = ’false’ die Freigabe der letzten Lesesperre dem PCA-Lock-Manager nicht zu melden
ist, da der Synchronisationszustand (RIO) unverindert bleibt. Damit erlaubt das verbesserte Primary-
Copy-Sperrverfahren Kommunikationseinsparungen sowohl fiir das Anfordern als auch beziiglich des
Freigebens von R-Sperren. Im Zustand RIO ergibt sich nun eine gewisse Unschirfe bzgl. der Sperrin-
formation in der GLT. Denn da das Freigeben der Lesesperren in diesem Zustand nicht mehr gemel-
det wird, bedeutet MODE (P) = R lediglich, daf in Rechner P Leseinteresse an dem Block besteht
und daher ein Eintrag in P’s LLT vorliegt. Es wird jedoch nicht mehr angezeigt, daB in P tatséichlich
R-Sperren gewihrt sind, sondern nur, dal dies moglich ist.

Dies wird auch mit dem in Abb. 7.5 dargestellten Beispiel verdeutlicht, bei dem Rechner 2 die PCA
fiir Block B besitzen soll. Dabei werden im Blockeintrag fiir B in GLT2 die Rechner 1 und 3 beide
als ’leseinteressiert’ gefiihrt (INT. = 1, MODE = R), obwohl nur in Rechner 3 zu dem Betrachtungs-



86

P1 P2
Blockeintrag in Blockeintrag in
LLT1 GLT2

B B

[ INT.=101
IMODE=ROR
false .
P3
Blockeintrag in LLT3
B
o— 15| R3] R
[ ]
false GRANTED-LOCKS-LIST

Abb. 7.5: Beispielszenarium beim PCL-Protokoll mit Leseoptimierung

zeitpunkt Lesesperren gewihrt sind. Der Synchronisationszustand RIO, der in den Blockeintrigen in
LLT1 und LLT3 durch X-POSSIBLE = ’false’ angezeigt wird, erlaubt es sowohl in Rechner 1 als
auch in Rechner 3 Lesesperren fiir B sofort zu gewihren, ohne den PCA-Rechner P2 zu informieren;
ebenso braucht die Freigabe gewihrter Lesesperren nicht mitgeteilt zu werden.

Im Gegensatz zur LLT brauchen die Sperrinformationen der GLT nicht erweitert zu werden, um die
drei Synchronisationszustinde fiir einen Block B zu unterscheiden:

- Zustand NI liegt vor, wenn kein Blockeintrag fiir B in der GLT vorhanden ist.

- Zustand RIO ist durch eine leere GLOBAL-WAIT-LIST und durch mindestens einen Rechner, fiir
den MODE = R gilt, gekennzeichnet.

- Die restlichen Konstellationen zeigen Zustand XI an; dies ist also der Fall bei nicht leerer
GLOBAL-WAIT-LIST bzw. bei gewihrter X-Sperre (MODE = X fiir einen der Rechner).

Bearbeitung von X-Sperranforderungen

X-Sperranforderungen miissen, wie erwihnt, immer vom PCA-Lock-Manager bearbeitet werden. Wird
dabei durch den X-Request ein Wechsel des Synchronisationszustandes von RIO nach XI ausgelést,
dann teilt dies der PCA-Lock-Manager allen ’leseinteressierten’ Rechnern mit. Die Anderung des
Synchronisationszustandes in der LLT wird dabei mit einer neuen Prozedur STATE-CHANGED
durchgefiihrt; diese ‘Prozedur kann dabei wieder lokal ausgefiihrt werden, wenn der eigene Rechner
die PCA fiir den betreffenden Block besitzt, anderenfalls wird ihre Ausfiihrung durch eine eigene
Nachricht angestoen. Im Rahmen dieser Prozedur werden dann ’leere’ Blockeintrige (wie fiir P1 in
Abb. 7.5) aufgegeben; bei gewihrten Lesesperren (wie fiir P3 in Abb. 7.5) wird X-POSSIBLE nach
’true’ abgeilindert, womit angezeigt wird, daBl die Freigabe der letzten Lesesperre wieder an den
PCA-Sperrverwalter zu melden ist. Die X-Sperre kann dann gewihrt werden, sobald dem PCA-
Lock-Manager gemeldet wurde, daf alle gewihrten Lesesperren freigegeben bzw. daBl die Blockein-
trige aufgegeben wurden.
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Die skizzierte Vorgehensweise soll nun durch die Angabe der noch fehlenden Prozeduren prazisiert
werden.

LOCK-REQUEST (P, B, T. M):
begin
if (kein Blockeintrag fiir B in GLT) then do; (* Zustand NI *)
erzeuge Blockeintrag fiir B;
INTERESTED := 0; INTERESTED (P) := 1,
MODE := 0; MODE (P) := M;
GLOBAL-WAIT-LIST := leere Liste;
if M=R then LOCK-RESPONSE (T, M, 'RIO’)
else LOCK-RESPONSE (T, M, 'XI’);
end;
else do; (* Blockeintrag vorhanden *)
INTERESTED (P) := I;
if (GLOBAL-WAIT-LIST nicht leer) oder (X-Sperre gewdhrt)

then fiige (P,T,M) an GLOBAL-WAIT-LIST an; (* Zustand XI *)
else do; (* Zustand RIO *)
if M = R then do; (* Lesesperranforderung *)
MODE (P) := R;

LOCK-RESPONSE (T, M, 'RIO’);
end;
else do;  (* X-Request *)
fiige (P,TX) in GLOBAL-WAIT-LIST ein;
fiir alle Rechner mit MODE = R fiihre STATE-CHANGED (B) aus;
end;
end; (* RIO *)
end; (* Blockeintrag vorhanden *)
end (* LOCK-REQUEST *);

LOCK-RESPONSE (T M. Z):

begin _

if Z = "RIO’ then X-POSSIBLE := false;
else X-POSSIBLE := true;

bringe (T M) von LOCAL-WAIT-LIST in GRANTED-LOCKS-LIST; (* aktiviere wartende TA *)
end (* LOCK-RESPONSE *)

STATE-CHANGED (B):
begin
X-POSSIBLE := true;
if (GRANTED-LOCKS-LIST leer) then do;  (* leerer Blockeintrag *)
entferne Blockeintrag fiir B aus LLT;
. RELEASE (P, B,’0’);
end;
end; (* STATE-CHANGED *)

Der Algorithmus fiir LOCK-REQUEST =zeigt, da8 eine Sperranforderung im Synchronisationszustand
NI immer gewdhrt, im Zustand XI dagegen nie sofort gewihrt wird. Im Zustand RIO werden Lesean-
forderungen natiirlich sogleich zugelassen, wihrend fiir X-Anforderungen, die einen Zustandswechsel
nach XI verursachen, eine Verzbgerung eintritt. Sie werden verzogert, bis alle Rechner, fiir die die
STATE-CHANGED-Aufrufe durchzufiihren sind, die Freigabe der letzten Lesesperre bzw. die Auf-
gabe des LLT-Blockeintrages (mit RELEASE) zuriickgemeldet haben.

Fiir die Prozedur LOCK-RESPONSE wurde nun im Vergleich zum Basisverfahren ein weiterer Para-
meter aufgenommen, mit dem der aktuelle Synchronisationszustand fiir einen Block mitgeteilt und der
damit zur Anpassung von X-POSSIBLE verwendet werden kann. STATE-CHANGED bewirkt im
wesentlichen lediglich die Umschaltung von X-POSSIBLE auf ’true’ sowie ggf. die Freigabe eines
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leeren Blockeintrages mit Riickmeldung an den PCA-Sperrverwalter (RELEASE). Die Mitteilung
iiber die Freigabe der letzten Lesesperre wird iiber die Prozedur UNLOCK veranlaft.
UNLOCK (T, B. M):
begin
entferne (T, B, M) aus GRANTED-LOCKS-LIST von B in LLT;
if (GRANTED-LOCKS-LIST leer) & X-POSSIBLE then do;
if (LOCAL-WAIT-LIST leer) then do;
gebe Blockeintrag fiir B in LLT auf;
RELEASE (P, B,’0’);
end;
else RELEASE (P, B,’I’);
end (* UNLOCK *)

Die UNLOCK-Bearbeitung hat sich nur darin geéndert, daB bei X-POSSIBLE = ’false’ die Freigabe
von Lesesperren nicht mehr an den PCA-Sperrverwalter mitzuteilen ist.

Die RELEASE-Prozedur, mit der die Freigabe von Sperren bzw. die Aufgabe von Blockeintrigen an
den PCA-Lock-Manager gemeldet wird, sieht praktisch so aus wie im Basisverfahren (s. 7.1). Dabei
erfolgt die Aktivierung wartender X-Requests, die einen Zustandswechsel von RIO nach XI verur-
sacht hatten, ohne daf dazu die Prozedur zu #ndern ist (sobald MODE=0 fiir alle Rechner gilt; in die-
sem Fall haben alle Rechner, die vormals mit MODE=R vermerkt waren, ihren Blockeintrag auf-
gegeben bzw. die Lesesperren freigegeben). Bei der Prozedur ist daher jetzt lediglich noch darauf zu
achten, daB bei der Gewihrung von Sperren (LOCK-RESPONSE) der aktuelle Synchronisationzustand
mitgeteilt wird. So kann sich z.B. nach Freigabe einer X-Sperre Zustand RIO ergeben, der den war-
tenden Rechnern zur Optimierung weiterer Lesezugriffe bekanntzumachen ist.

Obwohl das verfeinerte Protokoll nur wenig komplexer ist als das Basisverfahren (lediglich 4
Nachrichten-Typen: Lock-Request, Lock-Response, Release- sowie die neuen State-Changed-Nach-
richten; nur die LLT-Blockeintrige werden um eine Boolesche Variable erweitert), diirften damit
erhebliche Einsparungen an Synchronisationsnachrichten moglich sein, gerade bei einer ungiinstigen
Partionierbarkeit der TA-Last (wenn die TA gut aufgeteilt werden konnen, dann kommt die Leseopti-
mierung kaum zum Tragen, da dann der PCA-Lock-Manager meist am eigenen Rechner angesiedelt
ist und die Lesesperren daher auch ohne die Leseoptimierung lokal synchronisiert werden kénnen).
Der entscheidende Mechanismus dabei ist, da3 ein Blockeintrag auch nach Freigabe der letzten Lese-
sperre in der LLT gehalten wird, wenn bekannt ist, daB keine Anderung in einem anderen Rechner
beabsichtigt ist. Damit lassen sich umso mehr Nachrichten einsparen, je stirker die Lokalitdt von
Lesezugriffen ausgeprigt ist (da dann die Wahrscheinlichkeit steigt, daB bereits ein Blockeintrag in
der LLT vorliegt) und je geringer die Hiufigkeit von Anderungen ist, da diese zum Wechsel des
Synchronisationszustandes und zur Beseitigung 'leerer’ Blockeintrige in der LLT fiihren kdnnen. Zur
Speicherplatzbegrenzung sollten leere Blockeintridge allerdings auch freiwillig aufgegeben werden,
falls fiir die betreffende Seite lingere Zeit kein Lesezugriff mehr vorgenommen wurde.

Andererseits filhrt die vorgestellte Leseoptimierung zu zusitzlichen Nachrichten (State-Changed)
sowie zu einer Benachteiligung fiir Schreibsperren. Denn zur Gewihrung einer X-Sperre kann es jetzt
zuerst notwendig werden, leere Blockeintriige aus den lokalen Sperrtabellen mehrerer Rechner zu ent-
fernen. Eine Vermeidung dieser Verzgerungen, die beim Basisverfahren nicht vorkommen, wird z.B.
moglich, wenn Konsistenzebene 2 ausreichend ist. Wie in /Rah86{f/ niher ausgefiihrt, kann in diesem
Fall die Anderung des Synchronisationszustandes (mit STATE-CHANGED) auch noch nach
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Gewihrung der X-Sperre mitgeteilt werden (der Rechner, an dem die Anderung vorgenommen wer-
den soll, ist natiirlich vom neuen Synchronisationszustand X1 informiert; hier muB die Anderung in
jedem Fall bis zur Freigabe lokal gehaltener R-Sperren verzégert werden). Die STATE-CHANGED-
Bearbeitung erfolgt daher asynchron zur Gewihrung der X-Sperre, womit es vorkommen kann, daf
trotz gewihrter Schreibsperre in den anderen Rechnern noch fiir kurze Zeit auf die ungeénderte,
jedoch giiltige Version der betreffenden Seite zugegriffen wird. Wegen der kurzen Lesesperren ist es
zudem nach wie vor moglich, da eine TA unterschiedliche Versionen einer Seite zu sehen bekommt
(’unrepeatable read’). Dafiir kénnen aber auch X-Anforderungen schnell gewihrt werden.

Gewihrung wartender Sperranforderungen

In den bisher vorgestellten Protokollen wurden nicht gewihrbare Sperranforderungen stets in die
GLOBAL-WAIT-LIST eingereiht, wobei eine Gewdhrung durch den PCA-Lock-Manager veranlaf}
wurde, sobald die unvertriglichen Sperren freigegeben waren. Die Abarbeitung der GLOBAL-
WAIT-LIST braucht dabei nicht notwendigerweise in FIFO-Reihenfolge vorgenommen zu werden,
vielmehr konnen flexiblere Strategien zur Einsparung von Kommunikationsvorgingen (jedoch ohne
ein *Verhungern’ wartender TA zu verursachen) zur Anwendung gebracht werden. So kénnten bei-
spielsweise bei mehreren X-Anforderungen eines Rechners diese mit einer Lock-Response-Nachricht
zusammen gewihrt werden, so daB nur die Freigabe der letzten X-Sperre an den PCA-Lock-Manager
zuriickgemeldet werden muB. Auch konnte man sich die Mitteilung weiterer R-Anforderungen (im
Synchronisationszustand XI) an den PCA-Lock-Manager sparen, wenn bei ihm bereits eine&R-
Anforderung aus dem Rechner in der GLOBAL-WAIT-LIST vorliegt. Die anderen Lesesperran-
forderungen, die nur in der LOCAL-WAIT-LIST vermerkt werden, kénnen dann zusammen mit der
Gewihrung der beim PCA-Rechner bekannten R-Sperranforderung zugelassen werden. Eine Alterna-
tive dazu wire, vor Zuteilung einer X-Sperre zunichst alle Lesesperren zu gewihren, die sich in der
LOCAL-WAIT-LIST angesammelt haben (zwecks Kommunikationseinsparung aber nicht an den
PCA-Sperrverwalter weitergemeldet wurden).

7.3 Integrierte Losung des Veralterungsproblems

Bei den bisher vorgestellten Algorithmen wurde die Behandlung des Veralterungsproblems bewuft
aufler acht gelassen, um ein einfacheres Verstindnis zu ermdglichen. Da die allgemeine Broadcast-
Losung (s. 6.3), die eine FORCE-Strategie beziiglich des Ausschreibens geéinderter Seiten unterstellt,
zu ineffizient ist, sollen nun fiir die in 6.3 genannten Teilprobleme Lésungen in Kombination mit
dem Primary-Copy-Sperrverfahren angegeben werden. Die integrierten Losungen verwenden zusitz-
liche Informationen in den globalen Sperrtabellen (GLTs) und erlauben eine weitgehende Redu-
zierung von Nachrichten fiir die Behandlung des Veralterungsproblems. Neben der Synchronisation
auf Seitenebene, die eine integrierte Losung des Pufferinvalierungsproblems erheblich vereinfacht,
setzen wir dabei aus Leistungsgriinden sowohl eine NOFORCE-Strategie als einen Austausch
gednderter Seiten iiber das Kommunikationssystem voraus. Die Konzepte konnen jedoch auch pro-
blemlos auf den wesentlich einfacheren FORCE-Fall bzw. auf einen Seitenaustausch iiber Platte (bzw.
sonstige gemeinsame Speicher) iibertragen werden.

Nach Abschnitt 6.3 sind zur Lésung des Veralterungsproblems bei NOFORCE folgende drei Teilpro-
bleme zu 15sen: Erkennung veralteter Seiten im Systempuffer, Bereitstellung der aktuellen Seite vor
einem Zugriff sowie die Ausschreibkoordinierung. Dabei wollen wir uns zunichst auf die beiden
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erstgenannten Teilprobleme konzentrieren, fiir die wir jeweils zwei unterschiedliche Losungsstrategien
angeben werden. Da die einzelnen Losungen beliebig kombinierbar sind, ergeben sich dadurch fiir
das Primary-Copy-Sperrverfahren insgesamt vier verschiedene Losungen zur integrierten Behandlung
des Veralterungsproblems. Die einzelnen Ansitze sollen dabei fiir das PCL-Basisverfahren angegeben
werden, bei dem jede Sperranforderung vom PCA-Sperrverwalter bearbeitet wird. Auf Besonderhei-
ten, die sich durch die Leseoptimierung ergeben, wird dann spiter eingegangen.

A) Erkennung veralteter Seiten

Zum Erkennen invalidierter Seiten in den Systempuffern kommen im wesentlichen zwei Methoden in

Betracht, die beide zusitzliche Felder in den Blockeintrigen der GLT verwenden:

Al) Verwendung von Zeitstempel
Hierbei wird in jeder Seite ein Zeitstempel gespeichert (z.B. im Seitenkopf), der bei jeder
Anderung der Seite erhoht wird und damit einer Versionsnummer entspricht. Als Zeitstempel
kann dazu pro Seite ein einfacher Zihler benutzt werden, der nach jeder Anderung inkrementiert
wird. Bei Freigabe der fiir eine Anderung erforderlichen X-Sperre (RELEASE) wird dem PCA-
Sperrverwalter der Wert des Zeitstempels fiir die neu erzeugte Version der Seite mitgeteilt und
in einem zusitzlichen Feld TS (timestamp) in der GLT abgelegt. Bei Anforderung einer Sperre
beim PCA-Lock-Manager (LOCK-REQUEST) ist diesem nun mitzuteilen, ob im Systempuffer
des Rechners, an dem die anfordernde TA bearbeitet wird, bereits eine Kopie der Seite vorliegt
und wenn ja, wie der Zeitstempel dieser Seite lautet. Durch Vergleich dieses Zeitstempels mit
dem Wert von TS in der GLT wird dann festgestellt, falls eine veraltete Seite vorliegt, und der
Zugriff auf sie kann verhindert werden.

A2) Verwendung von Invalidierungsvektoren
Bei diesem Ansatz wird zur Erkennung veralteter Seiten in den Blockeintriigen der GLT ein
sogenannter Invalidierungsvektor I gefiihrt, der fiir jeden der N Rechner ein Bit enthilt:
I : array [1..N] of Bit;

Dabei gilt I(P) = 1, wenn fiir den betreffenden Block im Systempuffer von Rechner P eine inva-
lidierte Seite vorliegen kann; ist dies nicht moglich, dann gilt I(P) = 0. Diese Information kann
deshalb gefiihrt werden, weil nach einer Anderung nur im #ndernden Rechner die aktuelle Sei-
tenversion vorliegt, fiir alle anderen Rechner jedoch moglicherweise eine veraltete Kopie. Daher
setzt der PCA-Sperrverwalter bei der Freigabe einer X-Sperre (RELEASE) den Invalidierungs-
vektor fiir den dndernden Rechner auf O und fiir alle anderen Rechner auf 1. Bei einer Sperran-
forderung (LOCK-REQUEST) wird dann dem PCA-Lock-Manager mitgeteilt, ob bereits eine
Kopie der Seite im Systempuffer des Rechners vorliegt, an dem die TA abgearbeitet wird, die
die Sperre anfordert. Ist dies der Fall, dann kann mit dem Invalidierungsvektor entschieden wer-
den, ob die Seite aktuell ist oder nicht und ggf. weggeworfen werden (*).

Beide Ansiitze haben den Vorteil, daBl invalidierte Seiten vollkommen ohne zusétzliche Nachrichten

* Eine dhnliche Losung zur Erkennung von Pufferinvalidierungen wurde mittlerweile auch in /DIRY87/ vor-
geschlagen, die zur Abgrenzung von der Broadcast-Losung (6.3) als ’check on access’ bezeichnet wird (da
erst beim Zugriff auf eine Seite liber deren Aktualitit entschieden wird). Anstelle eines Invalidierungsvektors
wird dabei aber fiir einen Block eine Liste der Rechner gefiihrt, die den Block giiltig in ihrem Puffer vorlie-
gen haben (nach einer Anderung ist dies nur der Anderungsrechner). Der Nachteil dabei ist, daB jede

Verdringung aus dem Puffer gemeldet werden muBl, wihrend dies bei den Invalidierungsvektoren nicht
notwendig ist.
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erkannt werden. Dies ist ein groBer Fortschritt gegeniiber der Broadcast-Losung, bei der jede
Seiteniinderung allen Rechnern eigens mitgeteilt wurde. Die in das Primary-Copy-Verfahren inte-
grierte Losung wird moglich, da fiir jeden Seitenzugriff zuniichst eine entsprechende Sperre beim
PCA-Lock-Manager anzufordern ist. Folgende Elemente des Primary-Copy-Protokolls tragen zur
Erkennung veralteter Seiten bei:

- Der RELEASE-Aufruf fiir eine X-Sperre zeigt die erfolgreiche Anderung einer Seite in einem der
Rechner an.

- Diese Information wird in zusitzlichen Feldern (Timestamp bzw. Invalidierungsvektor) in der GLT
vermerkt.

- Bei Anfordern einer Sperre (LOCK-REQUEST) kann mit diesen Informationen entschieden werden,
ob eine eventuell bereits vorliegende Seite veraltet ist oder nicht.

Die Methoden A1l und A2 sind prinzipiell gleichwertig, da sie beide die Erkennung invalidierter Sei-
ten ohne zusdtzliche Kommunikation erlauben. Ein Vorteil der Losung mit Invalidierungsvektoren ist,
daB zur Erkennung veralteter Seiten keine zusétzliche Informationen (Zeitstempel) in den Seiten zu
filhren sind. Andererseits konnen diese Zeitstempel auch sinnvoll fiir die Crash-Recovery eingesetzt
werden (s. 7.5), so daB sie dann beziiglich des Veralterungsproblems keinen Zusatzaufwand darstel-
len. Die Zeitstempelmethode ist dariiber hinaus konzeptionell etwas einfacher.

B) Bereitstellen der aktuellen Seite

Bei einer FORCE-Strategie ist das Veralterungsproblem mit einer der beiden vorgestellten Methoden
zur Erkennung invalidierter Seiten (A1l oder A2) bereits gelost (ohne zusitzliche Kommunikation), da
dort die aktuelle Seite stets von Platte eingelesen werden kann. Bei NOFORCE dagegen gestaltet sich
die Bereitstellung der giiltigen Version einer Seite schwieriger. So kann zwar mit einer der beiden
obigen Ansitze festgestellt werden, ob eine im Systempuffer vorliegende Seite veraltet ist, jedoch ist
fiir den Fall, daB die Seite entweder veraltet oder nicht vorhanden ist, zu bestimmen, von wo die
aktuelle Seite erhdltlich ist. Zur Losung dieses Problems kommen bei dem Primary-Copy-Sperrver-
fahren folgende beiden Alternativen in Frage:

B1) Propagate-on-Demand-Ansatz
Bei dieser Moglichkeit vermerkt der PCA-Rechner fiir eine ge#nderte Seite im Blockeintrag
zusitzlich noch den Rechner, an dem die letzte Anderung durchgefiihrt wurde (MODIFYING-

. PROCESSOR). Bei diesem Rechner kann dann die aktuelle Seite explizit angefordert werden,
wenn die Seite im eigenen Systempuffer nicht oder veraltet vorliegt. Da die Weiterleitung einer
gednderten Seite dabei nur auf Anfrage (bei Bedarf) erfolgt, nennen wir diese Vorgehensweise
‘propagate on demand’ /Rah86a/.
Ein naheliegender Ansatz sieht vor, dal der PCA-Lock-Manager bei Gewihrung einer Sperre
(LOCK-RESPONSE) der anfordernden TA mitteilt, welcher Rechner die betreffende Seite
gedndert hat; die TA kann dann die Seite von diesem Rechner anfordern. Im schlechtesten Fall
fallen dabei jedoch 4 Nachrichten an, bis eine TA auf eine Seite zugreifen kann: 2 Nachrichten
zum Anfordern und Gewihren der Sperre und 2 Nachrichten zum Anfordern und Ubermitteln
der Seite. Dieser Fall liegt vor, wenn der Rechner P1, von dem die Sperranforderung ausgeht,
der Rechner P2, der in Besitz der PCA ist, und der Rechner P3, der die letzte Anderung der
Seite vorgenommen hat, alle voneinander verschieden sind (Abb. 7.6a). Fiir diesen Worst-Case
ist jedoch eine Reduzierung auf 3 Nachrichten méglich, wenn der PCA-Rechner anstatt zuerst
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die Lock-Response-Nachricht zuriickzuschicken, sofort die Seite fiir P1 bei Rechner P3 anfor-
dert. Dieser kann dann die gedinderte Seite zusammen mit der Sperrgewidhrung an P1 senden
(Abb. 7.6b). Im Idealfall sind natiirlich P1, P2 und P3 identisch, so da weder zum Erwerb der
Sperre noch zur Bereitstellung der aktuellen Seite Kommunikation notwendig wird. Falls ledig-
lich P1=P2 gilt, wird nur zum Austausch der geinderten Seite Kommunikation erforderlich, bei
P2=P3 nur zum Anfordern und Gewihren der Sperre (je 2 Nachrichten), wobei in letzterem Fall
die gednderte Seite zusammen mit der Sperrgewihrung tibertragen wird. Diese Uberlegungen
zeigen, daB bei dem Propagate-on-Demand-Ansatz eine hohe Lokalitit nicht nur fiir eine geringe
Nachrichtenhiufigkeit zur Synchronisation wesentlich ist, sondern auch beziiglich des Nachrich-
tenbedarfs zum Austausch gednderter Seiten.

1 P2 1 P2
/
P1 Pl 2
3 Y
\ VX
04 P O P
a) 4 Nachrichten b) 3 Nachrichten

Abb. 7.6: Worst-Case bei Propagate-on-Demand

Fiihren gednderter Seiten durch den PCA-Rechner

Bei dieser Alternative werden alle geidnderten Seiten, fiir die ein anderer Rechner die PCA
besitzt, an diesen geschickt, und zwar zusammen mit der Freigabe der fiir die Anderung
bendtigten X-Sperre (Release-Nachricht). Dies entspricht exakt der Vorgehensweise bei den
Primary-Copy-Verfahren in replizierten DBS (5.2), bei denen auch alle Anderungen an den
Primary-Copy-Rechner geleitet wurden; allerdings sind in VDBS die Kommunikationsverbindun-
gen wesentlich langsamer als bei DB-Sharing (dafiir brauchen aber i.a. aueh nicht ganze Seiten
verschickt zu werden). Fiir DB-Sharing ergibt sich nun der Vorteil, da eine geédnderte Seite stets
direkt vom PCA-Rechner angefordert werden kann, bzw. sie ist von Platte einzulesen, wenn der
PCA-Rechner die Seite bereits ausgeschrieben hat. Das Anfordern der Seite erfolgt dabei immer
zusammen mit der Sperranforderung (Lock-Request), die Ubertragung der Seite selbst wird
zusammen mit der Sperrgewihrung (Lock-Response) durchgefiihrt.

Diese Vorgehensweise erlaubt es, daB nicht nur die Erkennung veralteter Seiten ohne jegliche
zusiitzliche Nachrichten geschieht, sondern auch die Bereitstellung der aktuellen Seiten (Sei-
tenaustausch). Denn die Ubertragung der Seiten zum und vom PCA-Rechner geschieht aus-
schlieflich zusammen mit Synchronisationsnachrichten, die ohnehin zu schicken sind (Release-
Nachricht fiir X-Sperre bzw. Lock-Response-Nachricht). Wird bei diesen Nachrichten eine Seite
mitgeschickt, dann erhdhen sich natiirlich die Ubertragungszeiten entsprechend, die Seiten brau-
chen dafiir aber auch nicht eigens angefordert zu werden wie beim Propagate-on-Demand-
Ansatz. Denn dies fiihrt nicht nur zu einem hdheren Kommunikations-Overhead in den Rechnern
(zusitzliche Send-/Receive-Operationen und ProzeBwechsel), sondern v.a. zu lidngeren Unter-
brechungen fiir die TA (Antwortzeitverschlechterungen). Die Ubertragung der geiéinderten Seite
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mit der X-Sperrfreigabe scheint auch deshalb sinnvoll, weil die Zugriffswahrscheinlichkeit auf
die Seite (bei einem geeigneten TA-Routing) im PCA-Rechner am hochsten sein sollte.
Nachteilig im Vergleich zur Propagate-on-Demand-Methode ist die hohere Gesamtanzahl von
Seiteniibertragungen, so daB bei dem Ansatz gréBere Bandbreiten erforderlich werden. Denn bei
Propagate-on-Demand findet ein Seitenaustausch nur dann statt, wenn die geéinderte Seite
tatsédchlich in einem anderen Rechner gebraucht wird. Hier werden jedoch die gednderten Seiten
immer zum PCA-Rechner iibertragen (bei Anderung in einem anderen Rechner), auch wenn
danach die geidnderte Seite (vor dem Ausschreiben) nicht mehr bendtigt werden sollte. Das zu
erwartende Ubertragungsvolumen (nicht aber die Anzahl der Nachrichten) hiingt zudem noch
stiirker von dem AusmaB erreichbarer Lokalitdt ab, da umso mehr Seiten ausgetauscht werden, je
hiufiger eine Anderung nicht im PCA-Rechner erfolgt. So ergeben sich fiir 1000 TA/s, 50 %
Anteil von Anderungs-TA und 4 Seiteninderungen pro Update-TA 2000 Seitenzinderungen pro
Sekunde. Bei 2 KB Seitengrofe werden allein fiir die Ubertragung zum PCA-Rechner (Release-
Nachrichten) 0.8 MB/s erforderlich, wenn 80 % der Anderungen im PCA-Rechner vorgenommen
werden, aber bereits 3.2 MB/s, wenn dieser Anteil nur 20 % betrigt. Trotzdem liegt der gesamte
Kommunikationsbedarf auch fiir hohere TA-Raten noch durchaus im realisierbaren Bereich,
wenn auch bei ungleicher Verteilung der Anderungshiiufigkeiten zeitweise Engpisse im Kom-
munikationssystem nicht auszuschliefen sind.

Kombination der Methoden

Die je zwei Alternativen zur Erkennung veralteter Seiten (Al und A2) sowie zur Bereitstellung der
aktuellen Seiten (B1 und B2) kénnen zu insgesamt vier verschiedenen Strategien zur Behandlung des
Veralterungsproblems beim Primary-Copy-Sperrverfahren und mit NOFORCE verkniipft werden.
Das Zusammenspiel der einzelnen Teillosungen sowie die Unterschiede zwischen den vier Kombina-
tionen sollen jetzt an einem einheitlichen Beispiel verdeutlicht werden. Die in Abb. 7.7 gezeigte Aus-
gangssituation sieht vor, daB der betrachtete Block B, fiir den Rechner P2 die PCA hiilt, in der aktuel-
len Version in den Systempuffern von P1 und P3 residiert. Block B soll nun von einer TA in P3
gedndert werden. Dazu wird bei allen vier Verfahren mit einer Lock-Request-Nachricht die erforderli-
che X-Sperre in P2 angefordert, die sogleich mit einer Lock-Response-Nachricht gewshrt werden soll.
Die nun folgenden Schritte werden fiir die einzelnen Verfahren getrennt betrachtet:

P2
GLT2 D
System-
n puffer

P1 P3

Abb. 7.7: Beispielsituation zum Veralterungsproblem

a) Die Freigabe der X-Sperre durch die dndernde TA mit einer Release-Nachricht (die Seite im Puffer
von Rechner P1 ist jetzt invalidiert). Von Interesse ist dabei
- welche zusiitzliche Daten mit der Release-Nachricht von P3 nach P2 geschickt werden



94

- welche Informationen im Blockeintrag fiir B in GLT2 abgelegt werden
- ob die geidnderte Seite B in den Puffer von P2 iibernommen wird oder nicht.

b) Die Anforderung einer Sperre auf Block B durch eine TA in P1 mit einer Lock-Request-Nachricht
an P2. Hierbei ist von Interesse

- welche zusitzlichen Informationen mit der Lock-Request-Nachricht zu iibertragen sind

- wie erkannt wird, dafl die Kopie von B in P1 veraltet ist

- wie die aktuelle Version von B bereitgestellt wird

- ob und welche Auswirkungen sich fiir die GLT-Informationen ergeben.

A1/B1 A2/B1 A1/B2 A2/B2
zusatzliche Info in t2 - Seite B Seite B
Release~-Nachricht
zusdtzliche Info TS := t2 I :=110 TS := t2 I: 100

in GLT2 MP := P3 MP := P3

B in Puffer von P2 nein ja
zusatzl. Info in t1 Angabe, ob Ko- t1 Angabe, ob Ko—
Lock-Request-Nachr. pie von B in P1 pie von B in P1
Erkennung des Veral-] t1 < t2 I =1 t1 < t2 IM) =1
terungskonf likt
Bereitstellung der Pz fordert P3 auf, Seite direkt, zusammen mit der
aktuellen Seite an P1 zu schicken Lock-Response-Nachricht
Anderung in GLT2 - | I := 010 - | I := 000

Diese Angaben sind fiir die vier Strategien zur Behandlung des Veralterungsproblems in obiger
Tabelle zusammengestellt. Fiir die Erkennung iiber Zeitstempel wird dabei vorausgesetzt, daB die
urspriingliche Version von B Zeitstempel t1 triigt, die Anderung in P3 dann die Versionsnummer 2
generiert.

Die Angaben aus der Tabelle sollen im folgenden kurz interpretiert werden.

Al/BI (Zeitstempel zur Erkennung veralteter Seiten, Propagate-on-Demand)

Bei Sperrfreigabe teilt die TA in P3 dem PCA-Lock-Manager in der Release-Nachricht den Zeitstem-
pel (12) der neu erzeugten Seitenversion mit. Dieser vermerkt diesen Zeitstempel im Blockeintrag fiir
B in seiner GLT ebenso wie P3 als MODIFYING-PROCESSOR (MP). Beim Lock-Request einer TA
aus P1 gibt diese gleichzeitig die Versionsnummer (t1) der in P1 vorliegenden Kopie von B bekannt.
Durch Zeitstempelvergleich erkennt der PCA-Lock-Manager, daB die Seite veraltet ist. Anstatt direkt
eine Lock-Response-Nachricht an P1 zuriickzusenden, fordert der PCA-Sperrverwalter den Rechner
P3, der als MODIFYING-PROCESSOR in GLT2 gefiihrt ist, auf, die geinderte Seite an Pl zu
schicken. Mit dieser Seite wird P1 zugleich mitgeteilt, daB die Sperre gewihrt ist und daf die eigene
Kopie von B veraltet ist.

A2/B1 (Invalidierungsvektor, Propagate-on-Demand)

Hierbei wird bei Freigabe der X-Sperre in P2 der Invalidierungsvektor I auf den Wert 110 gesetzt, da
nur in Rechner P3 die aktuelle Version vorliegen kann, in P1 und P2 dagegen noch veraltete Seiten-
kopien herumstehen konnen. P3 wird auBerdem als MODIFYING-PROCESSOR vermerkt. Bei einem
Lock-Request von Rechner P1 wird lediglich mitgeteilt, ob im Puffer von P1 bereits eine Kopie von
B vorliegt. Da mittels des Invalidierungsvektors erkannt wird, da die Seite veraltet ist, wird P3 wie
oben aufgefordert, P1 die aktuelle Seite zur Verfiigung zu stellen. Da P1 damit die aktuelle Version
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von B erhilt, kann der Invalidierungsvektor in GLT2 auf I = 010 abgedndert werden.

Al/B2 (Zeitstempel, alle Anderungen an PCA-Rechner schicken)

Bei dieser Strategie wird mit Freigabe der X-Sperre die geinderte Seite zum PCA-Rechner P2
geschickt (Release-Nachricht), wo die Seite in den Systempuffer gebracht wird. Da der PCA-Rechner
in Besitz der aktuellen Version ist, braucht die Angabe MODIFYING-PROCESSOR nicht mehr
gefiihrt zu werden. Zur Erkennung veralteter Seiten wird daher lediglich der Zeitstempel t2 der aktu-
ellen Version in der GLT vermerkt. Damit kann dann anschlieBend entdeckt werden, daB die in P1
vorliegende Seitenversion veraltet ist. Die aktuelle Version kann P1 direkt mit der Lock-Response-
Nachricht iibermittelt werden, womit die schnellstmégliche Bedienung der TA moglich wird. Sollte
bei einer Sperranforderung die aktuelle Version der Seite bereits aus dem Puffer des PCA-Rechners
verdringt worden sein und der anfordernde Rechner eine veraltete Seite oder keine Kopie der Seite in
seinem Systempuffer besitzen, dann wird ihm in der Lock-Response mitgeteilt, dal die aktuelle Ver-
sion von Platte einzulesen ist.

A2/B2 (Invalidierungsvektor, alle Anderungen an PCA-Rechner schicken)

Da der PCA-Rechner mit Freigabe der X-Sperre ebenfalls in Besitz der aktuellen Seitenversion
gelangt, wird in P2 der Invalidierungsvektor I auf 100 gesetzt. Dies bedeutet, daBl nur noch in P1 eine
veraltete Kopie vorliegen kann. Bei der Sperranforderung aus P1 wird dann auch erkannt, dafl wegen
I(1) = 1 die dort vorliegende Seite veraltet ist. Die aktuelle Version wird daher zusammen mit der
Lock-Response-Nachricht an P1 geschickt und der Invalidierungsvektor auf I = 000 abge#ndert.

Ausschreibkoordinierung

Zur Behandlung des Veralterungsproblems bei NOFORCE ist es nach 6.3 auch notwendig, das Aus-
schreiben geiinderter Seiten geeignet zu koordinieren, um ein Uberschreiben der aktuellen Seitenver-
sion auf Platte durch eine veraltete Kopie zu verhindern. Diese Koordinierung ist bei Methode B2,
bei der alle Anderungen dem PCA-Rechner zugestellt werden, bereits geldst, indem man das Aus-
schreiben gednderter Seiten nur durch den PCA-Rechner vornehmen 148t. Damit ist zugleich klar, da
die aktuelle Version einer Seite entweder im Systempuffer des PCA-Rechners vorliegt oder auf Platte,
womit die Bereitstellung der geénderten Seiten erheblich vereinfacht wird. Mit der Lock-Response-
Nachricht wird einem Rechner, der die zu referenzierende Seite nicht oder nur in einer veralteten
Version in seinem Puffer hilt, die aktuelle Seite entweder direkt iibertragen, oder es wird mitgeteilt,
daf} die Seite von Platte einzulesen ist.

Wesentlich problematischer ist dagegen die Ausschreibkoordinierung beim Propagate-on-Demand-
Ansatz. Um das Ausschreiben veralteter Seiten zu verhindern, sollte dabei nur der Rechner eine Seite
ausschreiben, der diese zuletzt geéndert hat und daher auch als MODIFYING-PROCESSOR in der
GLT des PCA-Rechners gefiihrt wird. Nach Anderung einer Seite auBerhalb des PCA-Rechners ist im
#ndernden Rechner jedoch nicht immer bekannt, ob nicht zwischenzeitlich ein anderer Rechner die
Seite gedindert hat. Zur Verdeutlichung des Problems soll nochmals auf das Beispiel in Abb. 7.7
zuriickgegriffen werden, in dem P2 die PCA fiir Block B hat und in P3 eine Anderung von B vor-
genommen wurde. Nach dieser Anderung wird P3 als MODIFYING-PROCESSOR gefithrt. Wenn
danach eine TA in P1 die geédnderte Version von B lesen will, bekommt sie gemifl dem geschilderten
Protokoll die aktuelle Version von B geschickt; P3 bleibt aber als MODIFYING-PROCESSOR in
GLT2 vermerkt, da nur ein lesender Zugriff verlangt wurde. Wenn spiter dann eine TA in P1 die
vorliegende (aktuelle) Version von B #ndert, besitzt P3 eine veraltete Version. Um zu verhindern, daf3
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P3 die veraltete Version dennoch ausschreibt, sind zusitzliche Nachrichten erforderlich, z.B. indem
P1 oder der PCA-Rechner P2 nach der erfolgreichen Anderung P3 auffordern, die veraltete Seite
wegzuwerfen.

Selbst wenn P3 die gednderte Seite mit dem Wissen an P1 schickt, daB dort eine weitere Anderung
vorgenommen werden soll, kann die in P3 vorliegende Version der Seite nicht sofort weggeworfen
werden. Denn wenn die TA in P1, die die Anderung vornehmen will, scheitert, dann ist P3 nach wie
vor als MODIFYING-PROCESSOR fiir die Seite zustindig. P3 miifte also entweder wiederum eigens
informiert werden, ob die Anderung in P1 erfolgreich war oder nicht, oder aber die (Auschreib-) Ver-
antwortlichkeit geht in jedem Fall an P1, auch wenn die Anderungs-TA scheitert. In letzterem Fall
miiBte in P1 die ungeiinderte Version aufbewahrt werden, um diese nach einem Scheitern weiterhin
als giiltige Version anbieten zu konnen. AuBerdem miite der PCA-Rechner P2 P1 auch bei Scheitern
der Update-TA als MODIFYING-PROCESSOR vermerken.

Beim Propagate-on-Demand-Ansatz konnen Seitenanforderungen nicht befriedigt werden, wenn der
als MODIFYING-PROCESSOR gefiihrte Rechner die geénderte Seite mittlerweile ausgeschrieben hat
(und nicht mehr im Systempuffer hilt). In diesem Fall wird dem anfordernden Rechner mitgeteilt, daB
die betreffende Seite von Platte einzulesen ist. Um das AusmaB solch erfolgloser Seitenanforderungen
zu reduzieren, sollte das Ausschreiben gednderter Blocke dem PCA-Rechner mitgeteilt werden
(gebiindelt bzw. zusammen mit anderen Nachrichten). Dieser kann daraufhin fiir die betroffenen Sei-
ten MODIFYING-PROCESSOR auf O setzen, womit angezeigt wird, daB die aktuelle Seitenversion in
der physischen Datenbank vorliegt. Dies kann dann bei Gewihrung einer Sperre der betreffenden TA
unmittelbar mitgeteilt werden, wodurch ein erfolgloses Anfordern der Seite bei einem anderen
Rechner umgangen wird.

Die Ausfiihrungen zeigen, da die Ausschreibkoordinierung beim Propagate-on-Demand-Schema ein
nicht zu unterschitzendes Problem darstellt, das i.a. nur mit zusétzlichen Kommunikationen geldst
werden kann. Dies macht die Alternativ-Losung, bei der alle Anderungen zum PCA-Rechner
geschickt werden, noch attraktiver.

Besonderheiten aufgrund der Leseoptimierung

Die bisherige Diskussion bezog sich immer auf die PCL-Basisvariante, bei der jede Sperranforderung
vom PCA-Lock-Manager behandelt wird, womit eine Erkennung veralteter Seiten bzw. Bereitstellung
der aktuellen Version ermoglicht wird. Bei der in 7.2 vorgestellten Leseoptimierung kdnnen jedoch
u.U. Lesesperren gewihrt werden, ohne den PCA-Sperrverwalter zu informieren. Dies ist auch jetzt
noch moglich, sofern die betreffende Seite im Systempuffer des Rechners vorliegt, in dem die
Lesesperre gewidhrt werden soll. Denn wenn die Lesesperre auch ohne PCA gewihrt werden kann
(wegen X-POSSIBLE = ’false’), dann bedeutet dies, daB die Seite seit der letzten Interaktion mit dem
PCA-Lock-Manager nicht geéindert wurde; daher kann auch bedenkenlos auf die lokal vorliegende
Kopie der Seite zugegriffen werden. Liegt die Seite dagegen nicht mehr im Systempuffer vor, dann
ist der PCA-Sperrverwalter zu befragen, um die aktuelle Version der Seite zu erhalten (die Kopie der
Seite auf Platte diirfte i.a. veraltet sein). "Leere’ Blockeintriige in der LLT, die eine lokale Gewiihr-
barkeit von Lesesperren anzeigen, konnen daher auch entfernt werden, sobald die betreffende Seite
aus dem Systempuffer verdringt wird. Damit wird der Vorteil der Leseoptimierung nicht geschmilert,
da auf verdringte Seiten i.a. ohnehin schon lingere Zeit nicht mehr zugegriffen wurde. Vielmehr
ergibt sich eine einfache Methode, die Anzahl von Blockeintriigen in der LLT relativ klein zu halten.
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Die durch die Verdringung einer Seite verursachte Beendigung der lokalen Synchronisierbarkeit von
Lesesperren (bei nicht vorhandener PCA), macht den Zusammenhang zwischen der Nutzung von
Lokalitdt zur E/A-Reduzierung durch die Systempufferverwaltung und zur Nachrichtenminimierung
durch die Synchronisationskomponente offenkundig. Die Lokalitdt kann dabei in beiden Fillen
rechneriibergreifend genutzt werden, wenn es sich vorwiegend um Lesezugriffe handelt.

Freigabe von Blockeintrigen in der GLT

Wihrend durch die eben geschilderte Vorgehensweise die Anzahl von Blockeintrigen in den LLTs
hinreichend klein gehalten werden kann, besteht fiir die GLT die Gefahr, da} die Anzahl der Block-
eintrige ins Unendliche wichst. Denn wegen den in der GLT gefiihrten Veralterungsinformationen
kann ein Blockeintrag nicht mehr einfach aufgegeben werden, wenn zu einem Zeitpunkt keiner der
Rechner mehr an dem Block ’interessiert’ ist. Denn dann konnte u.U. bei einer spiteren Sperran-
forderung moglicherweise unbemerkt auf eine im Systempuffer noch vorkommende, invalidierte Seite
zugegriffen werden.

Zum Entfernen aus der GLT bieten sich vor allem solche Blockeintrige an, fiir die keiner der
Rechner mehr Interesse angemeldet hat (INTERESTED = 0) und fiir die die zugehorigen Seiten
bereits ausgeschrieben wurden. Bei der Verwendung von Invalidierungsvektoren kann das Aufgeben
eines Blockeintrages dann sogleich erfolgen, wenn I(P) = O fiir jeden Rechner P gilt, da dann in
keinem Systempuffer eine veraltete Kopie der Seite vorliegen kann. Gilt I(P) = 1 fiir einige Rechner,
so sind diese vor Aufgeben eines Blockeintrages aufzufordern, eine eventuell vorliegende Kopie der
betreffenden Seite aus ihrem Puffer zu entfernen (diese Aufforderung kann z.B. mit ohnehin an die
Rechner zu schickende Nachrichten mitgeteilt werden). Bei Zeitstempelverfahren kann das Wegwer-
fen veralteter Seiten vor dem Aufgeben der Blockeintrige durch eine Broadcast-Nachricht veranlaft
werden. Diese Broadcast-Nachrichten werden dabei generell gebiindelt und konnen in Zeiten
geringerer Auslastung verschickt werden, so daB der entstehende Kommunikationsaufwand kaum ins
Gewicht fillt.

Abschliefende Empfehlung

In diesem Abschnitt wurden vier verschiedene, in das Primary-Copy-Sperrverfahren integrierbare
Lésungen fiir das Veralterungsproblem fiir NOFORCE vorgestellt. Die Diskussion hat gezeigt, da
das Veralterungsproblem vollkommen ohne zusitzliche Nachrichten losbar ist, wenn alle Anderungen
zum PCA-Rechner geschickt werden. Dieser Ansatz zur Bereitstellung gednderter Seiten hat gegen-
iiber der Propagate-on-Demand-Methode vor allem noch den Vorteil einer einfacheren Ausschreib-
koordinierung; wie sich zeigen wird, erlaubt er auch eine einfachere Behandlung von Rechneraus-
fillen. Fiir diese gewichtigen Vorteile ist eine moglicherweise hohe Ubertragungsfrequenz (bei
ungiinstiger Lokalitit, wenn die meisten Anderungen nicht vom PCA-Rechner vorgenommen werden)
in Kauf zu nehmen, die jedoch die technischen Grenzen heutiger Hochleistungs-Kommunikations-
systeme bei den hier betrachteten TA-Raten nicht erreicht. Zur Erkennung veralteter Seiten wurden
zwei in etwa gleichwertige Ansitze vorgeschlagen, ndmlich die Verwendung von Zeitstempeln oder
von Invalidierungsvektoren. Wenn Zeitstempel ohnehin fiir Recovery-Zwecke in den Seiten zu fithren
sind, dann ergibt die Zeitstempel-Methode die etwas einfachere Losung. Anderenfalls sind Invali-
dierungsvektoren interessanter, da sie keine Informationen in den Seiten selbst voraussetzen.
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7.4 Kooperation mit der Lastkontrolle

Nach 6.1 sollte das TA-Routing mittels einer Routing-Tabelle durchgefiihrt werden, um eine
moglichst schnelle Weiterleitung der TA zu erreichen. Dabei wird von der Annahme ausgegangen,
daB die TA-Last typischerweise iiber Stunden hinweg ein #hnliches Referenzverhalten (Homogenitit)

aufweist, so daB ein tabellengesteuertes TA-Routing anwendbar ist. Die Routing-Tabelle hat daher zu
gewihrleisten, daf

a) eine weitgehend lokale TA-Verarbeitung erreicht wird; dazu sollte beim Primary-Copy-Sperrver-
fahren ein TA-Typ moglichst dem Rechner zugeordnet werden, der die PCA fiir die meisten der
zu referenzierenden DB-Bereiche hilt

b) die Rechner in etwa gleich ausgelastet sind und kein Rechner iiberlastet ist.

Um eine gute Last-Balancierung zu erreichen (Forderung b), kann eine TA u.U. nicht immer dem
Rechner zugeordnet werden, der eine weitgehend lokale Synchronisation zuldft. Denn wenn dieser
Rechner bereits stark ausgelastet ist, kann die TA auf einem wenig ausgelasteten Rechner ggf.
schneller bearbeitet werden, auch wenn dabei mehr Kommunikationsvorginge verursacht werden.

TA-Typ 3 4 Area (DB Partiiion . 13 14 | Summe
ABSTART | 17960 15 5 118 1324 18 5975 918 211 | 26544
Ls20 2707 130 1 1616 619 102 7 167 76 | 5425
LSDISPO | 1567 8 2 1765 32 299 137 | 3811
ADHOCST | 1444 207 s21 727 263 45 | 3207
ACBATCH 34 51 132 1217
UEBERFUE 363 363
LSSTART 16 49 1% 1 21 s | 106
1as 52 52
GDDIALOG 18 18
ZAROOTB . 7 8
Summe | 23729 417 6 2271 4505 120 6014 3163 526 | 40751

Abb. 7.8: Referenzmatrix einer realen TA-Last (Referenz-String DOD)

Die Erstellung der Routing-Tabelle geschieht fiir eine bestimmte Rechneranzahl N sowie ein
angenommenes Referenzverhalten der TA-Last. Eine dafiir geeignete Beschreibung der TA-Last stellt
die sogenannte Referenzmatrix /Reu86a/ dar. In einer solchen Matrix wird fiir jeden TA-Typ
angegeben, wieviele Objektreferenzen (bzw. Sperranforderungen) fiir jede der in Betracht kommenden
DB-Partitionen wihrend eines charakteristischen Zeitraumes aufgetreten sind. Abb. 7.8 zeigt ein Bei-
spiel einer derartigen Referenzmatrix fiir eine reale TA-Last (aus /Rah85b/). In dem zugrundeliegen-
den Zeitraum gingen z.B. 1616 der insgesamt 5425 Objektreferenzen (Sperranforderungen) von TA
des TA-Typs LS20 auf die DB-Area 7.

Um eine in etwa gleichmiBige Rechnerauslastung erreichen zu kénnen, werden zur Erstellung der
Routing-Tabelle neben dem Referenzverhalten noch weitere Informationen bendtigt. Dies sind v.a. die
erwarteten Ankunftsraten der TA-Typen, die CPU-Kapazitiit der Verarbeitungsrechner sowie fiir jeden
TA-Typ der durchschnittliche Instruktionsbedarf pro TA-Ausfiihrung /Reu86a/.
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Zur Bestimmung einer geeigneten PCA-Zuordnung sind zuerst die Einheiten der Partitionierung, die
wir hier Fragmente nennen, festzulegen. Die Partition eines Rechners besteht dann aus allen Frag-
menten, fiir die der Rechner die PCA besitzt. Sind die Fragmente zu grob gewihlt, etwa ganze Satz-
typen oder Areas/Segmente, dann 148t sich meist nur schwer eine giinstige PCA-Verteilung finden.
Wiirde man z.B. fiir die TA-Last aus Abb. 7.8 die PCAs auf Area-Ebene vergeben, dann kénnte nur
fiir den Rechner, dem die dominierende Area 3 zugeordnet wird, eine weitgehend lokale Synchronisa-
tion erreicht werden. Da aber bei PCL nur eine logische Partitionierung vorzunehmen ist, kénnen die
Fragmente wesentlich feiner gewihlt werden, indem man z.B. (wegen der Synchronisation auf
Blockebene) die Areas in eine hinreichend groBe Menge von Seitenbereichen unterteilt. Die Fest-
legung der Fragmente braucht dann i.a. nur noch bei neu hinzukommenden Datenbereichen angepaft
zu werden.

DB-Sharing mit PCL vs. DB-Distribution

Interessanterweise konnen zur Erstellung der Routing-Tabelle fir DB-Sharing mit Primary-Copy-
Locking und fiir DB-Distribution die gleichen Algorithmen benutzt werden /Rah86d/. Denn in beiden
Fillen ist dabei eine Zuordnung von Daten zu Rechnern zu beriicksichtigen, um eine méglichst lokale
TA-Verarbeitung zu erreichen (PCA-Verteilung bei PCL, physische Datenverteilung bei DB-Distri-
bution). Die Erstellung der Routing-Tabelle ist dabei am einfachsten, wenn die PCA- bzw. die Daten-
verteilung fest vorgegeben ist; in diesem Fall sind die Méglichkeiten des TA-Routings jedoch auch
stark eingeschrinkt. Bei DB-Distribution ist dies jedoch der Regelfall, da die Datenverteilung z.B.
nicht mehrmals téglich geéndert werden kann. Bei DB-Sharing dagegen 18t sich die PCA-Verteilung
vergleichsweise einfach abdndern (s. 7.5), so daB hier eine gemeinsame Anpassung von Routing-
Tabelle und PCA-Verteilung moglich ist, womit ein weitaus groBeres Optimierungspotential wie mit
vorgegebener Partitionierung entsteht.

Ein weiterer Aspekt, der die Moglichkeiten der Lastverteilung beeinfluBlt, zeigt sich darin, inwieweit
die Verteilung der Daten bzw. PCAs die Rechnerauslastung beeinflufit. Bei DB-Distribution muB ein
Rechner alle DML-Befehle (bzw. Teile davon) lokaler und externer TA bearbeiten, die die ihm
zugeordneten Daten betreffen. Die Auslastung der Rechner ist damit primir von der Datenverteilung,
weniger dagegen vom TA-Routing abhiingig (nach der Terminologie von /YBLS86/ ist die Lastver-
teilung somit weitgehend ’partition dependent’ und nur wenig 'routing dependent’). Das TA-Routing
hat damit kaum Moglichkeiten eine Last-Balancierung vorzunehmen; denn ordnet man eine TA einem
weniger ausgelasteten Rechner zu, der jedoch die meisten der benétigten Daten nicht besitzt, bedeutet
dies keine Entlastung fiir die anderen Rechner. Fiir diese Rechner ergibt sich vielmehr eine
zusitzliche Belastung durch den zur Bearbeitung der DML-Befehle notwendig werdenden Kommuni-
kations-Overhead. Weil zudem bei DB-Distribution die Datenverteilung nur selten geindert werden
kann, fiihren ungleichmiBige Zugriffshiufigkeiten auf einzelne DB-Partitionen bzw. Lastschwan-
kungen unmittelbar zu einer ungleichméBigen Rechnerauslastung und entsprechenden Leistungs-
einbuBen.

Bei DB-Sharing dagegen konnen die DML-Befehle von jedem Rechner bearbeitet werden, die PCA-
Verteilung bestimmt lediglich die CPU-Beanspruchung zur Bearbeitung der Synchronisationsnachrich-
ten. Da eine TA so weitgehend auf dem Rechner ausgefiihrt werden kann, dem sie zugeordnet wurde,
ergeben sich weitaus bessere Moglichkeiten der Last-Balancierung.

Andererseits kénnte man annehmen, daB pro TA mehr Sperranforderungen als DML-Befehle vorkom-
men, so daBl bei DB-Sharing mit potentiell mehr Nachrichten (hdherer Kommunikationsaufwand) zu
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rechnen sei als fiir DB-Distribution. Empirische Untersuchungen zeigen aber, daB zumindest fiir
nicht-relationale (satzorientierte) DBS das Gegenteil der Fall zu sein scheint. So wurde aus Traces
realer Anwendungen mit dem hierarchischen DBS IMS ermittelt, dal pro TA 2.5- bis 3.5-mal mehr
DML-Operationen vorkommen als unterschiedliche Seiten referenziert wurden /YCDT86/. Ein Grund
dafiir liegt in sequentiellen Zugriffsfolgen, bei denen zum Lesen der Sitze einer Seite mehrere DML-
Befehle (Get Next) anfallen. Auch in anderen Verarbeitungsmustern greift eine TA oft in verschiede-
nen DML-Befehlen auf die gleiche Seite zu (Lokalitdt innerhalb der TA), wobei bei langen Sperren
natiirlich nur fiir den ersten Seitenzugriff eine Sperre zu erwerben ist. Ahnliche Beobachtungen wur-
den fiir das netzwerkartige DBS UDS getroffen /Rah85b/. Bei relationalen DBS diirfte zwar die
Anzahl von DML-Befehlen i.a. geringer als die Anzahl referenzierter Seiten sein, dafiir muf aber ein
DML-Befehl mit hoherer Wahrscheinlichkeit von mehreren Rechnern bearbeitet werden (mengen-
orientierte Operationen).

Zwei weitere Vorteile fiir DB-Sharing mit PCL im Vergleich zu DB-Distribution wurden schon
weiter oben angefiihrt:

- Wihrend bei DB-Distribution oft nur grobe Verteileinheiten moglich sind, konnen die PCAs prak-
tisch fiir beliebige Seitenmengen vergeben werden.

- Bei PCL kann durch die Leseoptimierung die TA-Verarbeitung auch bei ungiinstiger Partitionier-
barkeit der TA-Last weitgehend lokal erfolgen, solange auf den DB-Teilen von rechneriiber-
greifendem Interesse Lesezugriffe dominieren.

Ansitze zur Bestimmung der Routing-Tabelle und der PCA-/Datenverteilung

Wie erwihnt, sollte die Bestimmung der Routing-Tabelle und der PCA-/Datenverteilung moglichst
zusammen erfolgen, wobei als Ziel die Minimierung externer Aufrufe anzustreben ist. Wird dabei
vorausgesetzt, da ein TA-Typ immer vollstindig einem Rechner zuzuordnen ist, dann erhdlt man ein
nichtlineares (quadratisches) 0-1-Ganzzahl-Minimierungsproblem /Reu86a,CDY86/, fiir das die wich-
tigste Nebenbedingung darin besteht, daB die Auslastung jedes Rechners in einem festzulegenden
Bereich (z.B. 50 - 80 %) liegen muB. Dabei 1dBt sich das AusmaB einer lokalen Verarbeitung umso

mehr steigern, je mehr die Auslastungen der einzelnen Rechner voneinander abweichen diirfen
/CDY86/.

Nach /CDY86/ 148t sich das Problem durch geeignete Transformationen in ein lineares Minimierungs-
problem iiberfithren, fiir dessen Losung (aufwendige) numerische Verfahren anwendbar sind. Eine
entscheidende Einschrinkung ist dabei jedoch weiterhin, daB ein TA-Typ stets komplett von einem
Rechner bearbeitet werden muB, so dafl der grofte TA-Typ bereits die maximale Rechneranzahl
bestimmt. Fiir die TA-Last in Abb. 7.8 vereinigt z.B. der TA-Typ ABSTART bereits 65 % aller
Referenzen auf sich, so daB fiir diese Last selbst fiir zwei Rechner keine gleichmiBige Rechneraus-
lastung erreichbar wird. In /Rah86d/ wurden daher (neben einer einfachen Methode zur Erstellung der
Routing-Tabelle bei vorgegebener PCA-/Datenverteilung) zwei Heuristiken vorgestellt, bei denen ein
TA-Typ auch mehreren Rechnern zugeordnet werden kann.

Bei der ersten Heuristik, die an einen Vorschlag aus /Reu86a/ angelehnt ist, wird dabei zunichst die
Routing-Strategie erstellt, so dal die Rechner in etwa gleichmiBig ausgelastet sind. In einem zweiten
Schritt wird dann fiir die bestimmte Routing-Tabelle unter Beriicksichtigung der Referenzmatrix die
PCA-/Datenverteilung ermittelt. Da diese getrennte Vorgehensweise in vielen Fillen zu einer
unbefriedigenden TA-Verteilung in Schritt 1 filhren kann, wurde in einer zweiten Heuristik eine
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schrittweise koordinierte Berechnung von Routing-Tabelle und PCA-/Datenverteilung vorgeschlagen.
Wie durch empirische Untersuchungen gezeigt werden konnte, 148t sich mit dieser Methode ein meist
deutlich hoherer Anteil einer lokalen Verarbeitung erzielen /Rah85b/.

Zwei dhnliche Ansitze zur Bestimmung der Routing-Tabelle und der PCA-Verteilung werden in
/Lie86/ vorgestellt und durch Anwendung auf eine Referenzmatrix einer realen (IMS-) Last mitein-
ander verglichen. Dabei schnitt eine iterativ arbeitende Suchheuristik etwas besser ab als eine appro-
ximative Extremwertsuchmethode (Verfahren des steilsten Abstiegs). Bei der Heuristik werden in den
einzelnen Schritten fiir die betrachteten Fragmente zunichst die PCA-Rechner bestimmt, danach wird
- unter Beriicksichtigung der neu vergebenen PCA - eine méglichst *optimale’ Weiterentwicklung der
bis dahin vorliegenden Routing-Tabelle ermittelt. In der Suchheuristik von /Rah86d/ wird dagegen der
umgekehrte Weg eingeschlagen: dort werden die TA-Typen (bzw. Teile davon) nacheinander den
Rechnern zugeordnet, und in jedem Schritt wird eine moglichst gute Weiterentwicklung der PCA-/
Datenverteilung bestimmt.

In /YCDTS86/ wurde ebenfalls versucht, die Flexibilitit der Last-Balancierung zu erh6hen, indem ein
TA-Typ ggf. auf mehrere Rechner aufgeteilt wird (diese Vorgehensweise wird dort als ’probabilistic
routing’ bezeichnet, da ein TA-Typ einem Rechner nur noch mit einer gewissen Wahrscheinlichkeit
zugeordnet wird). Dabei wird in einem ersten Schritt - wie in /CDY86/ - eine PCA-/Datenverteilung
sowie eine Ausgangslosung fiir die Routing-Tabelle bestimmt, bei der noch TA-Typen vollstindig
den Rechnern zugeordnet werden. In einem zweiten Schritt wird dann unter Beibehaltung der
ermittelten PCA-/Datenverteilung eine Weiterentwicklung der Routing-Tabelle vorgenommen, die zu
einer moglichst guten probabilistischen Routing-Strategie fiihren soll. Dazu wird ein analytisches
Modell zur Vorhersage der mittleren TA-Antwortzeit benutzt, wobei naturgemdB zum Teil
fragwiirdige Vereinfachungen notwendig waren (z.B. beziiglich der Konfliktwahrscheinlichkeit). Die
Bestimmung der verfeinerten Routing-Tabelle, bei der die Minimierung der durchschnittlichen Ant-
wortzeit als neue Zielfunktion (anstatt Minimierung der externen Aufrufe und gleichmiBige Rechner-
auslastung) diente, geschah dann mit iterativen Suchprozeduren (Simplex-Methode). Bessere Antwort-
zeiten ergaben sich mit der probabilistischen Routing-Strategie erwartungsgemi8 v.a. fiir hthere TA-
Raten, da erst dann die besseren Moglichkeiten der Last-Balancierung ins Gewicht fallen.

Ein probabilistisches TA-Routing ist v.a. fiir DB-Sharing Voraussetzung fiir eine verniinftige Last-
Balancierung, weil in den meisten realen Lasten dominierende TA-Typen vorkommen, die leicht zur
Uberlastung eines einzelnen Rechners fithren; bei DB-Distribution hat die Lastverteilung nur wenig
EinfluB auf die Rechnerauslastung (s.0.), so daB hier auch ein probabilistisches TA-Routing wenig
bewirken kann. Andererseits fiihrt natiirlich das ’Splitten’ eines TA-Typs auf mehrere Rechner
zwangsldufig zu vermehrten Synchronisationsnachrichten, da mit der PCA-Verteilung fiir einen TA-
Typ nur in einem Rechner Lokalitit genutzt werden kann. Selbst dies ist aber nur bedingt mdglich,
wenn ein TA-Typ praktisch alle wesentlichen DB-Bereiche referenziert (wie ABSTART in Abb. 7.8),
also nur wenig Lokalitiit innerhalb eines TA-Typs gegeben ist. Mit dem Primary-Copy-Sperrverfahren
148t sich dieses Problem durch die Leseoptimierung zumindest teilweise entschirfen. Ansonsten muf
versucht werden, einen solch dominierenden TA-Typ etwa durch Beriicksichtigung von Eingabepara-
metern in Sub-TA-Typen zu zerlegen (bei der KONTENBUCHUNG z.B. iiber die Konto-Nummer).
Eine andere Moglichkeit besteht in einem angepaBten Entwurf der TA-Typen, bei dem beispielsweise
ein allgemeiner TA-Typ durch mehrere zugeschnittene TA-Typen ersetzt wird.
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Dynamische Lastkontrolle

Obwohl die Anderung der Routing-Tabelle (und der PCA-Verteilung) zwar bei getinderter Rechneran-
zahl oder stark wechselndem Referenzverhalten vorgesehen ist, stellt sie eine weitgehend statische
Strategie der Lastverteilung dar. Vor allem eine gleichmifige (bzw. akzeptable) Auslastung der
Rechner scheint mit der Routing-Tabelle nur schwer realisierbar zu sein. Denn der durchschnittliche
Instruktionsbedarf pro TA, der bei Erstellung der Routing-Tabelle zur Berechnung der Rechneraus-
lastung zugrundegelegt wird, ist keine Konstante, sondern selbst eine Funktion der Routing-Strategie
und der PCA-Verteilung, da sie die E/A- und Kommunikationshiufigkeiten bestimmen. Die Rechner-
auslastung ist zudem nicht nur vom Instruktionsbedarf der zugeteilten TA abhingig, sondern v.a. auch
durch die Haufigkeit und Dauer der TA-Unterbrechungen aufgrund von E/A- und Kommunikationser-
eignissen sowie wegen Sperrkonflikten, ebenso vom AusmaB an TA-Riicksetzungen. Der EinfluB
dieser Ereignisse kann aber auch mit einer notwendigen Verfeinerung der Kostenfunktion zur
TA-Verarbeitung nur niherungsweise beriicksichtigt werden; daher 148t sich durch die Routing-
Tabelle allein i.a. noch keine gleichmiBige Rechnerauslastung garantieren. Hierzu miissen dann in der
Regel aktuelle Informationen zur Lastsituation auf den Verarbeitungsrechnern hinzugezogen werden
(dynamische Lastkontrolle), v.a. wenn fiir einen TA-Typ ohnehin eine Zuordnung auf mehrere
Rechner vorgesehen ist. Die Routing-Tabelle legt daher nur eine Primirzuordnung fest, die moglichst
nur in Ausnahmesituationen zu korrigieren ist.

In /YBL86/ wurden fiinf Verfahren einer dynamischen Lastverteilung (ohne Routing-Tabelle) bei vor-
gegebener Datenverteilung (PCA-Verteilung) untersucht, die unterschiedliche Informationen zur aktu-
ellen Lastsituation verwenden. Dabei schnitten die Strategien am besten ab, die im wesentlichen nur
die aktuelle Héufigkeitsverteilung der TA-Typen zu den Verarbeitungsrechnern benutzen, eine Infor-
mation also, die bei einem zentralen Front-End-Rechner ohnehin bekannt ist. Damit wurden auch
deutlich bessere Ergebnisse als mit einer statischen Routing-Tabelle erzielt. Es ist jedoch klar, daf
solch dynamische Ansitze zur Lastverteilung nur dann sinnvoll einsetzbar sind, wenn nicht nur die
bendtigten Informationen einfach (billig) zu beschaffen sind, sondern wenn auch der Berechnungsauf-
wand zur Weiterleitung einer TA (Auswahl des ’giinstigsten’ Rechners) sehr klein gehalten werden
kann. Dies war jedoch bei den in /YBL86/ vorgestellten Strategien nicht der Fall, da fiir jede ankom-
mende TA fiir jeden der fiir die Zuteilung in Frage kommenden Rechner die erwartete Antwortzeit
(ndherungsweise) berechnet wurde; die Zuordnung geschah dann zu dem Rechner fiir den die beste
Antwortzeit ermittelt wurde. In weiterer Forschungsarbeit gilt es daher Verfahren fiir eine (mdglichst)
dynamische Lastkontrolle zu entwickeln, die mit vertretbarem Aufwand durchfithrbar sind und die
hohen Anforderungen (s. 6.1) dennoch erfiillen knnen.

7.5 Behandlung von Rechnerausfillen

Eine der wesentlichen Anforderungen an ein Sychronisationsverfahren fiir DB-Sharing ist die Robust-
heit gegeniiber Rechnerausféllen, die Voraussetzung zum Erlangen einer hohen Verfiigbarkeit ist. In
diesem Abschnitt soll daher untersucht werden, wie der Ausfall eines Verarbeitungsrechners mit dem
Primary-Copy-Sperrverfahren behandelt werden kann, so da8 eine ordnungsgemiBe Fortsetzung der
Synchronisation gewihrleistet ist. Wir gehen dabei davon aus, daB die globale Lastkontrolle, die auf
einem zentralen Front-End-Rechner angesiedelt ist, den Ausfall eines Rechners erkennt sowie die
notwendigen Recovery-Aktionen koordiniert (dies bietet sich durch die zentrale Stellung der globalen
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Lastkontrolle an; prinzipiell konnten diese Aufgaben aber auch durch einen anderen ausgezeichneten
Rechner erledigt werden). Wir setzen weiterhin ein zuverldssiges Kommunikationssystem voraus,
sowie daB wihrend der Crash-Recovery kein weiterer Fehler im System auftritt.

Die Recovery nach einem Rechnerausfall umfafit beim Primary-Copy-Sperrverfahren im wesentlichen
folgende Aktionen, die zum Teil parallel ausgefiihrt werden konnen (s.u.). Dabei sei P der ausgefal-
lene Rechner und D die Partition, fiir die P in Besitz der PCA war.

D

2)

3)

4)

5)

6)
7

Mitteilung des Rechnerausfalls

Nach Erkennen des Rechnerausfalls teilt die globale Lastkontrolle allen Verarbeitungsrechnern mit
einer Broadcast-Nachricht den Ausfall von P mit und beauftragt die Rechner mit den von ihnen
vorzunehmenden Recovery-Schritten. Wihrend der Recovery fiir P bleibt die gesamte Partition D
fiir die TA-Verarbeitung gesperrt; auf den restlichen DB-Bereichen kann die Verarbeitung jedoch
fortgesetzt werden. Die iiberlebenden Rechner puffern daher auch alle Nachrichten beziiglich Par-
tition D; eintreffende Nachrichten, die von P vor dem Ausfall noch verschickt wurden, koénnen
ignoriert werden.

Neubestimmung der Routing-Strategie und PCA-Verteilung

Da der ausgefallene Rechner moglicherweise ldngerfristig ausfillt, berechnet die globale Last-
kontrolle eine neue Routing-Strategie sowie eine neue PCA-Verteilung, die eine Weiterverar-
beitung der TA-Last mit reduzierter Rechneranzahl erméglicht.

UNDO-Recovery fiir unvollendete TA im ausgefallenen Rechner

Da wegen der Kiirze der TA eine Forward-Recovery ia. zu teuer ist, werden alle durch den
Rechnerausfall unterbrochenen TA zuriickgesetzt. Nur wenn schmutzige Anderungen in die phy-
sische Datenbank gelangen konnen (STEAL-Strategie /H@Re83b/), wird ein explizites Zuriick-
nehmen dieser Anderungen mit der lokalen Log-Datei erforderlich. Nach den eventuell erforder-
lichen UNDO-Operationen sind in jedem Fall die gehaltenen Sperren der gescheiterten TA freizu-
geben, um wartenden TA den Zugriff zu ermdglichen. Hierzu gibt jeder der iiberlebenden
Rechner die in seiner GLT gehaltenen Sperren (beziiglich seiner Partition) von TA aus Rechner P
frei; ebenso werden TA aus P aus den Wartelisten entfernt. Fiir Partition D geschieht dies implizit
in Schritt 5.

REDO-Recovery fiir Rechner P sowie Partition D

Wegen der unterstellten NOFORCE-Strategie miissen alle Anderungen erfolgreicher TA aus P, die
zum Ausfallzeitpunkt noch nicht in die physische Datenbank eingebracht waren, fiir die anderen
Rechner sichtbar gemacht werden. Diese REDO-Recovery erfordert den Zugriff zur lokalen Log-
Datei des ausgefallenen Rechners. Da keinerlei Information mehr vorliegt, wo sich zu Seiten der
Partition D die aktuellen Versionen befinden, ist zusitzlich fiir die gesamte Partition eine REDO-
Recovery notwendig.

(Teilweise) Rekonstruktion der GLT fiir Partition D

Die Rekonstruktion der verlorengegangenen GLT wird vorgenommen, damit laufende TA der
iiberlebenden Rechner, die auf Seiten von D Sperren besitzen oder angefordert haben, weiterbear-
beitet werden konnen; anderenfalls miiten diese TA auch zuriickgesetzt werden.

Etablierung der neuen PCA-Verteilung

Recovery-Ende mitteilen
Nach Ende der Recovery teilt die globale Lastkontrolle allen Rechnern mit, da die Verarbeitung
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auf Partition D fortgesetzt werden kann. Die auf P gescheiterten TA werden nun neu verteilt,
wobei zur Wiederausfithrung die gesicherten Eingabenachrichten benutzt werden konnen.

Im folgenden sollen die Schritte 4 bis 6, die den Kern der Recovery-Prozedur ausmachen, genauer
untersucht werden. Die beschriebene Vorgehensweise zur Etablierung einer neuen PCA-Verteilung ist
dabei nicht nur fiir die Crash-Recovery relevant, sondern auch anwendbar bei Anderung der PCA-
Verteilung wegen eines zusitzlichen Rechners (neu oder Reintegration eines ausgefallenen Rechners)
oder aufgrund eines stark wechselnden Referenzverhaltens.

REDO-Recovery fiir den ausgefallenen Rechner P sowie Partition D

Aufgrund der integrierten Losung des Veralterungsproblems (s. 7.3) sind mit dem Verlust der GLT
von Rechner P nicht nur die Sperrinformationen beziiglich Partition D, sondern auch die Angaben zur
Behandlung der Pufferinvalidierungen (Invalidierungsvektor bzw. Timestamp und ggf. MODI-
FYING-PROCESSOR) verlorengegangen. Da diese Angaben in Schritt 5 nicht rekonstruiert werden
konnen (die hierzu erforderliche Redundanz hitte die Verarbeitung im Normalbetrieb zu stark
belastet), sind neben der REDO-Recovery fiir die gescheiterten TA vor allem folgende Vorkehrungen
erforderlich:

- Fiir alle Seiten der Partition D ist der letzte TA-konsistente Zustand bereitzustellen, unabhiingig
davon, ob die Anderungen in P oder in anderen Rechnern vorgenommen wurden. Dies entspricht
einer Platten-Recovery fiir Partition D, wenn man unterstellt, da8 dazu die Anderungen in der phy-
sischen Datenbank ’nachgefahren’ werden. Eine Alternative besteht darin, dhnlich wie beim DB-
Cache-Verfahren /ElBa84/, die geiinderten Seiten von D nur im Systempuffer der iiberlebenden
Rechner anzubieten, die physische Datenbank jedoch veraltet zu lassen. Diese Moglichkeit soll hier
aber nicht weiter diskutiert werden.

Da alle Zugriffe auf Partition D blockiert wurden (Schritt 1), kénnen durch die REDO-Recovery
dieser Partition keine Interferenzen mit laufenden TA auftreten.

Seiten der Partition D, die noch im Systempuffer der iiberlebenden Rechner herumstehen, miissen
weggeworfen werden, da i.a. iiber ihren Aktualitdtsstand keine Aussage mehr moglich ist. Dies
betrifft jedoch nicht solche Seiten, die fiir Recovery-Zwecke eventuell noch gebraucht werden
(s.u.); auch Seiten, fiir die eine lokale TA eine Sperre hilt, konnen im Puffer verbleiben, da ihre
Aktualitdt durch das PCL-Verfahren gesichert ist.

Zur Durchfiilhrung der REDO-Recovery (fiir die gescheiterten TA sowohl als fiir die gesamte Parti-
tion D) besteht ein wesentliches Problem darin zu verhindern, daB der aktuelle Wert eines Objektes
nicht durch Uberschreiben mit einem veralteten After-Image verlorengeht. Dies wird dadurch
erschwert, daB ein Objekt auf jedem Rechner geidndert werden kann, so daf auch die After-Images
eines Objektes i.a. in mehreren (lokalen) Log-Dateien protokolliert sind. Damit ergibt sich auch fiir
die After-Images eine Art von Veralterungsproblem auf den Log-Dateien, wobei die Anwendung
eines veralteten After-Images zu vermeiden ist. Die Losung dieses Problems wird sicherlich ver-
einfacht, wenn die Log-Ihformationen auf Seitenebene gefiihrt werden, da dann durch Fiihren eines
Zeitstempels in jeder Seite (und damit in den After-Images) die Anwendung eines veralteten After-
Images verhindert werden kann; die Zeitstempel konnen auch zur Erkennung veralteter Seiten in den
Systempuffern benutzt werden (s. 7.3). Ein eintragsweises Logging, das wegen des Ausschreib-
volumens (Log-Umfang) sowie der besseren Eignung fiir ein Gruppen-Commit (s. 2.3) sicher
wiinschenswert ist, fiihrt zu einer #hnlichen Verkomplizierung der Algorithmen wie eine eintrags-
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weise Synchronisation; hierauf kann in dieser Arbeit jedoch nicht niher eingegangen werden.

Die Durchfithrung der °'Platten-Recovery’ fiir D kann natiirlich bei Vorhandensein einer globalen
Log-Datei, die durch Mischen der lokalen Log-Daten erzeugt wird, mit dieser vorgenommen werden.
Der Aufwand zur Erstellung einer solchen globalen Log-Datei 146t sich jedoch mit dem Primary-
Copy-Sperrverfahren weitgehend vermeiden, wenn jeder Rechner nicht nur die Anderungen lokaler
TA protokolliert, sondern alle Anderungen beziiglich der ihm zugeordneten Partition, auch die von
TA anderer Rechner durchgefiihrten /Rah86a/. Dies bedeutet einen vergleichsweise geringen Zusatz-
aufwand bei der Behandlungsstrategie des Veralterungsproblems, bei der ohnehin alle geiinderten Sei-
ten bei TA-Ende (mit Freigabe der X-Sperren) zum PCA-Rechner geschickt werden. In diesem Fall
braucht der PCA-Rechner nidmlich diese Seiten nur noch auf seine Log-Datei auszuschreiben
(moglicherweise gepuffert und mit chained 1/O). Wesentlich dabei ist, daB sich dadurch fiir Ande-
rungs-TA keine Antwortzeitverlingerungen ergeben. Denn diese gelten nach wie vor als erfolgreich
beendet, sobald ihre Anderungen sowie der Commit-Record auf der lokalen Log-Datei des ausfiihren-
den Rechners gesichert sind. Erst danach werden die geénderten Seiten, fiir die ein anderer Rechner
die PCA hilt, zu diesem iibertragen, wo sie ein zweites Mal gesichert werden. Bei einer giinstigen
PCA-Verteilung und Routing-Strategie sollten jedoch die meisten Anderungen ohnehin im PCA-
Rechner erfolgen, so da8 nur fiir die wenigsten Anderungen eine Ubertragung sowie ein zusétzliches
Logging notwendig werden.

Abb. 7.9 zeigt eine schematische Darstellung der angesprochenen Schritte. Dabei sollen bei Ende
einer Anderungs-TA in P1 zunichst die Anderungen in die Log-Datei von P1 gesichert werden (1).
Danach werden die geédnderten Seiten, fiir die P2 die PCA hilt, mit Freigabe der X-Sperren an P2
tibertragen (2). Dort werden die Sperren dann freigegeben und die Anderungen (moglicherweise
verzogert) nochmals gesichert (3). Im AnschluB daran quittiert P2 das Sichern in seine Log-Datei an

P1 (4, s.u.); diese Quittierungen werden typischerweise zusammen mit anderen Meldungen iibertra-
gen.

P1 P2

. U

il T

lokaler ) lokaler
Log Log

Abb. 7.9: Erweiterte EOT-Behandlung mit Logging auf zwei Rechnern

Mit dieser Strategie kann dann die Recovery fiir die Partition D weitgehend mit der Log-Datei des
ausgefallenen Rechners P vorgenommen werden. Lediglich die Anderungen, die zum Ausfallzeitpunkt
wegen der Ubertragungsverzogerungen bzw. Pufferung in P noch nicht gesichert waren, miissen
noch von den iiberlebenden Rechnern angefordert werden. Dazu wird angenommen, daB jeder
Rechner die bei ihm geiinderten Seiten, fiir die ein anderer Rechner die PCA besitzt, im Systempuffer
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hilt, bis der PCA-Rechner das Ausschreiben auf seine Log-Datei quittiert. Nach einem Rechnerausfall
sind dann die geéinderten Seiten der Partition D, fiir die P das Ausschreiben in seine Log-Datei noch
nicht bestitigt hat, bei der REDO-Recovery noch zu beriicksichtigen. Ein Einbringen einer solch
gednderten Seite B aus dem Systempuffer eines der iiberlebenden Rechner erfolgt jedoch nur, wenn
durch Zeitstempelvergleich sichergestellt ist, daf

a) nicht schon ein aktuelleres After-Image in der Log-Datei von P steht (B konnte in P vor dem
Crash noch erfolgreich geéndert werden) und

b) nicht in einem anderen Systempuffer eine noch aktuellere Seitenversion vorliegt (B wurde noch in
einem anderen Rechner gedndert).

Diese Fille konnen auftreten, da der PCA-Rechner die Schreibsperren fiir extern durchgefiihrte Ande-
rungen freigibt, bevor die Anderung auch bei ihm gesichert ist und die Quittung dazu zuriickgeschickt
wird. Dies wurde vorgesehen, um die X-Sperren moglichst friih freigeben zu kénnen (weniger Behin-
derungen fiir andere TA) sowie ein optimiertes Schreiben der Log-Daten durch Pufferung und eine
gebiindelte Ubertragung der Ausschreib-Quittierungen zu erméglichen. Denn da ein Rechnerausfall
ein seltenes Ereignis darstellen sollte, gilt es die Verarbeitung im Normalbetrieb zu optimieren, auch
wenn sich dadurch eine etwas lingere (komplexere) Recovery ergibt.

Die skizzierte Methode zeigt, dal das Verschicken geidnderter Seiten zum PCA-Rechner nicht nur zur
Behandlung des Veralterungsproblems empfehlenswert ist, sondern auch die Crash- und die Platten-
Recovery erheblich vereinfacht. Denn eine explizite Erstellung einer globalen Log-Datei, bei der jede
Anderung zusitzlich zu protokollieren ist, wird vermieden; nur Anderungen, fiir die ein anderer
Rechner die PCA hilt, miissen zweimal gesichert werden (daneben sind auch Anderungen der PCA-
Verteilung in allen lokalen Log-Dateien zu protokollieren, damit bei der Platten-Recovery entschieden
werden kann, in welche Log-Datei die Anderungen der betroffenen DB-Bereiche gesichert wurden).
Ein weiterer Vorteil betrifft die REDO-Recovery fiir die in P erfolgreich beendeten TA, die ja neben
Seiten der Partition D auch Seiten anderer Partitionen gedndert haben kénnen. Fiir diese Seiten hilt
jedoch einer der iiberlebenden Rechner die PCA, so daB die meisten der Anderungen bereits mit Frei-
gabe der Schreibsperren {ibertragen wurden und daher in der aktuellen Version verfiigbar sind. Ledig-
lich einige wenige Anderungen, die nach dem Sichern auf P’s Log-Datei wegen des Rechnerausfalls
nicht mehr iibertragen werden konnten, sind von dort noch zu iibernehmen.

Wesentlich aufwendiger wird dagegen die Crash- und Platten-Recovery, wenn der Propagate-on-
Demand-Ansatz bei der Behandlung des Veralterungsproblems benutzt wird. Denn hier ist zur
REDO-Recovery fiir die Partition D (Platten-Recovery) eigens eine globale Log-Datei zu erstellen.
Die REDO-Recovery fiir die erfolgreichen TA in P beziiglich der nicht zur Partition D gehtrenden
Seiten erfordert, daB fiir ein After-Image in P’s Log-Datei entschieden wird, ob es in die physische
Datenbank eingebracht werden muf oder nicht. Dazu teilt jeder der iiberlebenden Rechner anhand
seiner GLT mit, fiir welche Seiten Rechner P als MODIFYING-PROCESSOR gefiihrt wird. Nur fiir
diese Seiten brauchen dann die After-Images aus P’s Log-Datei angewendet zu werden.

Rekonstruktion der verlorengegangenen GLT fiir Partition D

Fiir die Rekonstruierung der durch den Ausfall von Rechner P verlorengegangenen GLT fiir Partition
D nehmen wir hier an, daB die globale Lastkontrolle bereits in Schritt 1-einen Rechner P’ damit
beauftragt hat. Ebenso sollen alle anderen iiberlebenden Rechner dariiber informiert worden sein, da3
P’ die GLT fiir D wiederherstellt.
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Die Rekonstruktion der GLT kann dabei durch Mischen aller Blockeintrige geschehen, die fiir Seiten
der Partition D in den LLTs der iiberlebenden Rechner stehen. Daher senden alle Rechner Kopien
dieser Blockeintrige gebiindelt an Rechner P’, damit dieser das Mischen der Informationen vorneh-
men kann. Es brauchen dabei jedoch nur die Blockeintrige beriicksichtigt zu werden, fiir die
mindestens eine lokale TA eine Sperre besitzt bzw. angefordert hat. "Leere’ Blockeintrége, die auf-
grund der Leseoptimierung in der LLT vorhanden sind, sollen dagegen aus der LLT entfernt werden,
da auch die dazugehorigen Seiten aus dem Systempuffer eliminiert werden (s.0.). Damit kann dann
auch das Ubertragungsvolumen fiir die Blockeintriige begrenzt werden.

Fiir jede Seite, fiir die in mindestens einer der LLTs der tiberlebenden Rechner ein nicht-leerer Block-
eintrag vorliegt, erzeugt P’ einen Blockeintrag in der neuen GLT fiir Partition D. Fiir eine solche
Seite B sind gemiB den eingefiihrten Datenstrukturen die Felder INTERESTED, MODE und die
GLOBAL-WAIT-LIST zu bestimmen, ebenso die wegen des Veralterungsproblems gefiihrten Anga-
ben:

- INTERESTED(K) wird dabei auf ’1’ gesetzt, wenn Rechner K einen Blockeintrag fiir B in seiner
LLT hilt, anderenfalls auf *0’.

Vektor MODE 18t sich aus den GRANTED-LOCKS-LISTs erzeugen. Dazu wird MODE(K) auf X
gesetzt, wenn einer TA in Rechner K eine Schreibsperre gewihrt wurde, und auf R bei gewihrten

Lesesperren. Diese laufenden TA brauchen im iibrigen nicht abgebrochen zu werden, da sie i.a.
iiber die aktuellen Seiten verfiigen.

Die GLOBAL-WAIT-LIST ergibt sich einfach durch Vereinigung aller LOCAL-WAIT-LISTs,
wobei die Reihenfolge der wartenden Anforderungen frei bestimmt werden kann. Dabei werden
automatisch alle wartenden Sperranforderungen beriicksichtigt, da nach den in 7.1 und 7.2
angegebenen Algorithmen eine TA stets zuerst in die LOCAL-WAIT-LIST eingefiigt wird, bevor
die Sperranforderung an den PCA-Lock-Manager weitergeleitet wird.

- Die Recovery fiir Partition D stellt sicher, daB fiir alle Seiten der Partition die aktuelle Version in
der physischen Datenbank vorliegt. Ebenso werden alle Seiten der Partition, deren Aktualitéit nicht
bekannt ist, aus den Systempuffern entfernt, so daB ein Zugriff auf veraltete Seiten nach Ende der
Recovery ausgeschloBen ist. Aus diesem Grund kénnen auch die GLT-Informationen zur Behand-
lung des Veralterungsproblems entsprechend initialisiert werden: bei Verwendung von Zeitstempeln
zur Erkennung veralteter Seiten setzt man TS = 0, bei Invalidierungsvektoren I(K) = O fiir alle

“ Rechner K (keine Invalidierung moglich). Bei einem Propagate-on-Demand-Ansatz wird noch
MODIFYING-PROCESSOR = 0 gesetzt, da die aktuelle Seitenversion von Platte eingelesen wer-
den kann.

Da die Sperrinformationen beziiglich Partition D fiir Rechner P nicht verfiigbar sind, ergibt die
angegebene Ermittlung der neuen GLT-Eintrige automatisch Blockeintrige ohne wartende Sperran-
forderungen fiir TA aus P. AuBerdem ergibt sich stets MODE (P) = 0, auch wenn eine TA aus P zum
Ausfallzeitpunkt in Besitz von Sperren war, so daB keine explizite Sperrfreigabe mehr notwendig ist.
Der neue Vektor MODE reflektiert ebenso bereits alle Sperrfreigaben von TA der iiberlebenden
Rechner, selbst wenn deren Release-Nachrichten vom ausgefallenen Rechner P wegen des Ausfalls
nicht mehr bearbeitet wurden. Denn die UNLOCK-Bearbeitung (7.1, 7.2) sieht vor, daB zuerst der
Sperreintrag aus der GRANTED-LOCKS-LIST (in der LLT) entfernt wird, bevor eine Release-
Nachricht verschickt wird. Da die Bestimmung von MODE aber auf den aktuellen GRANTED-
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LOCKS-LISTs der LLTs beruht, werden alle Sperrfreigaben automatisch nachvollzogen (daher
braucht auch die Freigabe der Sperren durch den PCA-Rechner nicht eigens quittiert zu werden).
Vektor MODE zeigt nun auch an, wenn durch diese impliziten Sperrfreigaben wartende Sperran-
forderungen (nach Ende der Recovery) gewihrbar werden: dies ist genau dann der Fall, wenn fiir alle
Rechner MODE = 0 gilt (keine gewihrten Sperren mehr). In diesem Fall liegt mindestens eine
Anforderung in der GLOBAL-WAIT-LIST vor, da sonst der Blockeintrag nicht erzeugt worden wire.
Die Abarbeitung der GLOBAL-WAIT-LIST kann dann nach Ende der Recovery wie im Normal-
betrieb vorgenommen werden.

Etablierung einer neuen PCA-Verteilung

Die Etablierung einer neuen PCA-Verteilung verlangt eine Umverteilung der GLTs gemiB den neuen
Synchronisationsverantwortlichkeiten. Dazu miissen fiir alle Fragmente, die in der neuen PCA-
Verteilung zur Partition eines anderen Rechners gehoren, die Blockeintrige der GLT vom bisherigen
zum neuen ’Besitzer’ verschickt werden (nach einem Rechnerausfall kann hierzu der Rechner P, der
die GLT des ausgefallenen Rechners neu bestimmt hat, als tempordrer Eigentiimer der zugehorigen
PCAs angesehen werden). Diese Blockeintrige werden dabei in der GLT des bisher zustidndigen
Rechners geldscht und im neuen PCA-Rechner abgespeichert. Ein solcher Austausch der Blockein-
trige 14Bt sich durch gebiindelte Ubertragung sehr effizient abwickeln, Fiir die Losung des Veral-
terungsproblems, bei der die gednderten Seiten stets dem PCA-Rechner iibergeben werden, miissen
bei einem Besitzrechtwechsel die geiinderten Seiten entweder ausgeschrieben oder auch zum neuen
PCA-Rechner geschickt werden.

Das Starten der PCA-Umverteilung geschieht durch die globale Lastkontrolle, indem sie allen
Rechnern die von ihr neu berechnete PCA-Verteilung mitteilt. Gleichzeitig werden damit alle Zugriffe
auf die Fragmente blockiert, fiir die ein neuer PCA-Rechner vorgesehen ist. Nach Abschlufl der
Umverteilungen erfolgt ebenfalls eine Mitteilung der globalen Lastkontrolle, mit der die Blockierun-
gen wieder aufgehoben werden kdnnen.

Die skizzierte Vorgehensweise zur PCA-Umverteilung ist nicht nur bei einem Rechnerausfall, sondern
bei jeder Anderung der PCA-Zuordnung anwendbar. Dies kann z.B. bei einem beabsichtigten ’Abstel-
len’ eines Rechners notwendig werden, ebenso wie bei erhdhter Rechneranzahl oder bei Anpassung
der Routing-Tabelle wegen einem gewandelten Referenzverhalten. Bei einem Rechnerausfall sind
jedoch einige Besonderheiten erwihnenswert:

- Die Erstellung einer neuen PCA-Verteilung ist am einfachsten, wenn nur fiir die Fragmente, die
dem ausgefallenen Rechner P zugeordnet waren, ein neuer PCA-Rechner bestimmt wird, jedoch
keine Umverteilung fiir die Fragmente der iiberlebenden Rechner vorgenommen wird (dies ist sinn-
voll, wenn von einem kurzzeitigen Ausfall ausgegangen werden kann). Denn da die Partition D
bereits vollstindig blockiert wurde (Schritt 1), sind in diesem Fall keine weiteren Fragmente zu
sperren. AuBerdem brauchen keine gednderten Seiten wegen der PCA-Umverteilung zu den neuen

PCA-Rechnern geschickt zu werden, da die Recovery fiir Partition D die aktuellen Seitenversionen
auf Platte bringt.

- In diesem Fall brauchen die GLTs der iiberlebenden Rechner auch nicht umverteilt zu werden,

sondern nur die neu erzeugten Blockeintriige fiir Partition D den zustindigen Rechnern zugeschickt
zu werden.
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- Die beschriebene Rekonstruktion der GLT-Blockeintrige wurde von einem Rechner (P’) vorgenom-
men, da dies parallel zu Schritt 2 (Neubestimmung der Routing-Strategie und PCA-Verteilung)
moglich ist. Wenn sich die PCA-Verteilung aber (verglichen etwa mit Schritt 4) schnell bestimmen
14B8t, dann empfiehlt sich, die Neubestimmung der GLT-Eintrige und die Etablierung der neuen
PCA-Verteilung zusammen vorzunehmen. Dazu schickt jeder Rechner, nach Empfangen der
gednderten PCA-Verteilung die Blockeintrige seiner LLT, die Partition D betreffen, unmittelbar
zum neuen PCA-Rechner (anstatt immer an P’). Jeder Rechner kann dann die GLT-Eintrige fiir die
Seiten aus D, die nun zu seiner Partition gehoren, selbst erstellen (wie oben dargestellt). Damit
brauchen die Blockeintrige nach ihrer Erstellung nicht noch einmal verschickt zu werden.

- Bei Wiedereinbringen des ausgefallenen Rechners P kann dann auf die urspriingliche Routing-
Strategie und PCA-Verteilung zuriickgegriffen werden. Dazu wird Partition D wieder blockiert, bis
alle Blockeintrige P zugespielt sind (und ggf. die mittlerweile geidnderten Seiten von D entweder
ausgeschrieben oder auch an Rechner P iibertragen wurden).

AbschlieBende Bemerkungen

Um die Blockierung der fiir die Dauer der Recovery gesperrten Partition D zu verkiirzen, sollten die
angesprochenen Recovery-Aktionen méglichst parallel (von mehreren Rechnern) durchgefiihrt wer-
den. Parallel zu den UNDO- und REDO-Operationen in Schritt 3 und 4 kénnen in jedem Fall Schritt
2 (Neubestimmung von Routing-Strategie und PCA-Verteilung) und 5 (GLT-Rekonstruktion fiir Parti-
tion D) ausgefiihrt werden. Werden nur die PCAs fiir die Fragmente der Partition D, fiir die der aus-
gefallene Rechner P verantwortlich war, neuverteilt, dann empfiehlt sich die Zusammenlegung von
Schritt 5 und 6 (s.0.). In diesem Fall muf} Schritt 5/6 allerdings nach Schritt 2 vorgenommen werden,
kann dafiir aber parallel zu Schritt 3 und 4 erfolgen. Demnach ist die Dauer der Crash-Recovery im
wesentlichen durch Schritt 4 bestimmt (REDO), fiir dessen moglichst schnelle Bearbeitung im Nor-
malbetrieb geeignete Checkpoint-Verfahren anzuwenden sind.

Die relativ komplexe Recovery nach einem Reéchnerausfall erklirt sich daraus, daB fiir das hier in
Kap. 7 dargestellte Gesamtkonzept mit dem Primary-Copy-Sperrverfahren der Optimierung des Nor-
malbetriebs Vorrang vor einer einfachen und schnellen Crash-Recovery eingerdumt wurde. Dies gilt
vor allem wegen der stets vorausgesetzten NOFORCE-Strategie und den daraus sich ergebenden,
weitreichenden Konsequenzen fiir die Behandlung des Veralterungsproblems. Denn eine FORCE-
Strategie hitte nicht nur die Behandlung von Pufferinvalidierungen erheblich vereinfacht, sondern
auch die Crash-Recovery (kein REDO).

Es wurde deutlich, daf die zur Fortsetzung der Synchronisation erforderliche Rekonstruktion der GLT
fiir Partition D ohne nennenswerte Kosten im Normalbetrieb ermoglicht wird, da die verwendeten
Informationen aus der LLT sehr billig (ohne Kommunikation) gewartet werden. Allerdings wurde auf
die Wiederherstellbarkeit der zur Behandlung des Veralterungsproblems gefiihrten Datenelemente der
GLT verzichtet, weil damit ein hoher Aufwand im Normalbetrieb eingefiihrt worden wiire (doppeltes
Fiihren der GLTs in unabhiéngigen Rechnern bzw. Speicherbereichen). Dafiir muf nach einem
Rechnerausfall eine moglicherweise zeitintensive REDO-Recovery fiir die gesamte Partition des aus-
gefallenen Rechners in Kauf genommen werden. Dies kann mit der vorgeschlagenen Methode, bei
der beim PCA-Rechner auch die von anderen Rechnern durchgefiihrten Anderungen seiner Partition
protokolliert werden, vergleichsweise einfach und schnell erfolgen. Die dazu erforderlichen Log-
Schreibvorgidnge sind dabei nicht als ein fiir die Crash-Recovery notwendiger Zusatzaufwand anzuse-
hen; vielmehr erspart man sich das explizite Erstellen einer globalen Log-Datei zur Platten-Recovery.
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8. Weitere Sperrverfahren fiir DB-Sharing

Nach der ausfiihrlichen Darstellung des Primary-Copy-Sperrverfahrens sollen in diesem Kapitel
weitere, in Abb. 6.2 bereits erwihnte Sperrverfahren untersucht werden. In 8.1 beschiftigen wir uns
zunédchst mit zentralen Sperrverfahren, bei denen u.a. das sogenannte Sole-Interest-Konzept zur Ein-
sparung von Synchronisationsnachrichten genutzt werden kann. Danach sollen drei verteilte Sperrver-
fahren vorgestellt werden, die in kommerziell verfiigbaren Systemen eingesetzt werden, nidmlich das
Protokoll bei den DEC VAX-Clustern und der AIM/SRCF-Ansatz (8.2) sowie das Pass-the-Buck-
Protokoll von IMS Data Sharing (8.3). In 8.3 werden noch eine Reihe wesentlicher Verbesserungen
des Pass-the-Buck-Verfahrens vorgestellt, die zu einem erweiterten Protokoll fiihren.

8.1 Zentrale Sperrverfahren

Im einfachsten Fall kann hier analog zu VDBS (5.1.1) jede Sperranforderung an einen zentralen
Lock-Manager (ZLM) geschickt werden, der zur Synchronisation eine globale Sperrtabelle fiir die
gesamte Datenbank fiihrt. Da diese elementare Vorgehensweise eine vollkommen inakzeptable Hiu-
figkeit synchroner Nachrichten verursacht, werden Optimierungen notwendig, bei denen neben dem
ZILM in jedem der Verarbeitungsrechner noch ein lokaler Lock-Manager vorzusehen ist, um ggf.
Sperren lokal gewihren zu konnen.

Prinzipiell 148t sich ein zentrales Sperrverfahren als ein Spezialfall des Primary-Copy-Ansatzes
auffassen, bei dem einem Rechner alle PCAs zugeordnet sind. Nutzt man die in 7.2 vorgeschlagene
Leseoptimierung, konnen Lesesperren u.U. lokal (vom lokalen Lock-Manager) gewihrt werden.
Ebenso konnen die vorgeschlagenen Losungen zur Behandlung des Veralterungsproblems benutzt
werden, wobei zur Bereitstellung der aktuellen Seiten jedoch der Propagate-on-Demand-Ansatz obli-
gatorisch ist. Denn im anderen Fall miiBten simtliche Anderungen zum ZLM-Rechner geschickt wer-
den, womit dieser sicher iiberfordert wire. Da der ZLM fiir die gesamte DB zustindig ist, hitte ein
ZLM-Ausfall die Unterbrechung sémtlicher TA zur Folge. Aulerdem miifite fiir die gesamte Daten-
bank eine vollstindige REDO-Recovery vorgenommen werden, was i.a. zu nicht tolerierbaren Aus-
fallzeiten fiihren diirfte. Ein weiterer Vorteil des PCL-Verfahrens, die gute Abstimmungsméglichkeit
mit der Lastkontrolle, geht natiirlich auch verloren, da dem ZLM-Rechner sinnvollerweise keine TA
zugewiesen werden, um eine hohe Auslastung dieses Rechners zu verhindern, was fiir eine schnelle
Bearbeitung der Sperranforderungen wesentlich ist. Somit ist auch mit wesentlich mehr Synchronisa-
tionsnachrichten als mit einem ’echten’ Primary-Copy-Sperrverfahren zu rechnen.

Die geschilderte Vorgehensweise ergibt offenbar ein Verfahren, das dem PCL-Ansatz in allen Belan-
gen weit unterlegen ist. Im folgenden soll daher untersucht werden, mit welchen Methoden der
ZLM-Ansatz moglicherweise zu verbessern ist. Die Diskussion konzentriert sich dabei v.a. auf die
Verwendung des in /ReSh84/ vorgeschlagenen Sole-Interest-Konzeptes. Am Ende wird dann noch
kurz auf einen gemeinsamen Einsatz von Sole-Interest-Ansatz und Leseoptimierung eingegangen.

Sole-Interest auf Blockebene

Die Grundidee beim Sole-Interest-Konzept ist, einem Rechner P auf einem Datenbankbereich eine
lokale Synchronisation zu gewéhren, wenn bekannt ist, daB8 sonst kein Rechner auf Objekte dieses
Datenbankbereiches zugreifen mochte (sole interest’ fiir Rechner P). Wendet man dieses Prinzip auf
Blockebene an, so kann der ZLM bei Gewihrung einer Sperre fiir Block B dem anfordernden
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Rechner P mitteilen, wenn er allein an B interessiert ist. Der lokale Lock-Manager in P vermerkt dies
in seiner lokalen Sperrtabelle (LLT) durch Setzen eines SI-Bits im Blockeintrag fiir B. Da bei vorlie-
gendem SI (sole interest) alle weiteren Sperranforderungen auf B in Rechner P lokal behandelbar
sind, werden Blockeintrige mit gesetztem SI-Bit auch nach Freigabe der letzten Sperre in der lokalen
Sperrtabelle gehalten. Damit kann dann, dhnlich wie bei der Leseoptimierung fiir PCL, Lokalitit im
Referenzverhalten zur Einsparung von Synchronisationsnachrichten genutzt werden. Im Gegensatz zur
Leseoptimierung konnen aber bei vorliegendem Sole-Interest sowohl Lese- als auch Schreibsperren
lokal gewihrt und freigegeben werden, da sichergestellt ist, da} kein anderer Rechner auf den Block
zugreifen mochte.

Fiir einen Block B, zu dem Rechner P das Besitzrecht erworben hat, wird im ZLM nur vermerkt, da3
P das Sole-Interest zugesprochen wurde; die aktuelle Sperrsituation (gewihrte oder wartende Sperran-
forderungen) ist dagegen unbekannt. Mochte ein anderer Rechner auf B zugreifen, dann fordert der
ZLM P auf, das Sole-Interest aufzugeben. Da der ZLM nun wieder die Synchronisationskontrolle fiir
B tibernimmt, sind ihm alle lokal gefiihrten Sperrinformationen mit Aufgabe des Sole-Interests zu
iibermitteln. Insgesamt sind so bei der Behandlung von Sperranforderungen folgende drei Fille zu
unterscheiden:

1. Die Sperranforderung kann wegen vorliegendem Sole-Interest lokal behandelt werden. Dies ist nur
moglich, wenn eine andere TA im gleichen Rechner bereits eine Sperre zu dem Block beim ZLM
angefordert hat und mit der Sperre auch Sole-Interest gewihrt wurde. Die Wahrscheinlichkeit die-
ses Falles steigt also mit dem Ausmaf rechnerspezifischer Lokalitiit.

2. Die Sperranforderung muB zum ZLM geschickt werden, der iiber die Gewihrung mit seinen Infor-
mationen sofort entscheiden kann. Dies ist moglich, wenn noch kein Interesse an dem Block
angemeldet wurde (kein Blockeintrag in der GLT und in den LLTs) oder wenn in mehreren
Rechnern auf den Block zugegriffen werden soll (globales Interesse). In letzterem Fall liegt in der
lokalen Sperrtabelle entweder kein Blockeintrag vor oder ein Eintrag ohne SI-Vermerk.

3. Ein anderer Rechner hilt Sole-Interest fiir den zu sperrenden Block. In diesem Fall muf die
Sperranforderung nicht nur zum ZLM geschickt werden, es ergeben sich weitere Verzdgerungen
durch den vom ZLM zu veranlassenden Sole-Interest-Entzug. Erst wenn der bisherige Sole-
Interest-Rechner die bei ihm vorliegende Sperrsituation beziiglich des Blockes mitgeteilt hat, kann
der ZLM iiber die Sperre entscheiden.

Es ist klar, daB das Sole-Interest-Konzept nur dann nennenswerte Kommunikationseinsparungen
erlaubt, wenn der Fall 1 weitaus héufiger als Fall 3 vorkommt.

Es sei noch darauf hingewiesen, dafl die Unterstiitzung eines Sole-Interest-Konzepts die globale Dead-
lock-Erkennung erschwert. Denn da der ZLM fiir Sole-Interest-Objekte die aktuelle Wartebeziehun-
gen nicht kennt, werden zur Deadlock-Erkennung zusétzliche Kommunikationsvorgéinge erforderlich.

Sole-Interest bei hierarchischen Sperren

Die Anwendung des Sole-Interest-Konzeptes auf Blockebene hat den Nachteil, daf ein Rechner fiir
den ersten Zugriff auf eine Seite in jedem Fall den ZLM zu befragen hat. Daher empfiehlt sich der
Sole-Interest-Ansatz v.a. in Zusammenhang mit hierarchischen Sperren /ReSh84/, bei denen vor
Zugriff auf ein Objekt fiir alle iibergeordneten DB-Teile Anwartschaftssperren zu erwerben sind.
Denn hierbei besteht die Moglichkeit einem Rechner auch fiir grofere DB-Bereiche (z.B. Satztypen
oder Areas) das Besitzrecht zuzuerkennen. Dann koénnen alle Seiten eines solchen Sole-Interest-
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Bereichs sofort lokal synchronisiert werden, insbesondere auch der erste Zugriff.

Um die Vorgehensweise zu verdeutlichen, betrachten wir nun einen einfachen Spezialfall mit den 2
Hierarchiestufen Area und Block; die Uberlegungen lassen sich jedoch auf allgemeinere Sperrhierar-
chien iibertragen. Um unnétige Sperrkonflikte zu vermeiden, sollen dabei weiterhin alle R- und X-
Sperranforderungen auf Blockebene vorgenommen werden, nicht also auf Area-Ebene. Das Granulat
Area dient lediglich zu einer erweiterten Nutzung des Sole-Interest-Konzeptes zur Einsparung von
Synchronisationsnachrichten; denn bei Sole-Interest auf einer Area konnen fiir sémtliche Blocke der
Area die Zugriffe lokal synchronisiert werden.

Eine wichtige Design-Entscheidung bei hierarchischen Sperrverfahren ist nun, ob Sole-Interest auch
auf der Blattebene (hier Blockebene) oder nur auf iibergeordneten Stufen (hier Area-Ebene) genutzt
werden soll. Eine Sole-Interest-Nutzung auf Area- und Blockebene fiihrt zu einem relativ hohen Ver-
waltungsaufwand, da sich auf Blockebene moglicherweise viele Sole-Interest-Vermerke fiir Blocke
ansammeln konnen, die kaum mehr referenziert werden. Ein Sole-Interest-Konzept nur auf Area-
Ebene hat jedoch einen i.a. gréferen Nachteil. Denn fiir eine Area ist die Wahrscheinlichkeit fiir
Sole-Interest wesentlich geringer als fiir einen Block, so da mit hdufigem SI-Entzug zu rechnen ist
(nur kurze SI-Phasen). Dies erlaubt dann aber auch nur geringe Kommunikationseinsparungen, da
nach einem SI-Entzug wieder fiir simtliche Blockzugriffe der Area der ZLM zu befragen ist. Bei
Sole-Interest-Unterstiitzung auf Area- und Blockebene dagegen, konnen nach einem SI-Entzug fiir
eine Area die Blocke mit Sole-Interest-Vermerk weiterhin lokal synchronisiert werden. Kom-
munikation wird nur erforderlich bei fehlendem Blockeintrag bzw. fehlendem SI-Vermerk.

Die zu unterscheidenden Fille sind in den beiden folgenden Tabellen zusammengestellt. Dabei sind
fiir eine Area bzw. Block je drei Zusténde zu unterscheiden: NI (no interest), SI (sole interest) und
GI (global interest). NI bedeutet bzgl. der GLT, daf} systemweit kein Interesse vorliegt, bei der LLT
bezieht sich die Angabe nur auf den betreffenden Rechner; der Zustand ist durch einen fehlenden
Eintrag in der GLT bzw. LLT gekennzeichnet.

LLT-Zustand GLT-Zustand | ZLM-Reakti

Area Block Sperrbehandlung Area Block | auf Sper‘r‘agrf‘.

NI NI ZLM (SI-Entgu?_fﬁr NI NI SI-Gewdhrung
Area méglich) fir Area

SI NI lokal S1 - SI-Entzug Area

SI SI Lokal . GI NI SI-Gewdhrung

GI NI ZLM (SI-Entzug fir fiir Block

o1 ST LokalBl.oc:k moglich) g% g% gI—Entzug er‘ock

eI ! Lok perre gewahren

oder ablehnen

Bei Sole-Interest fiir eine Area ist dem ZLM fiir keinen der zugehérigen Blécke die Sperrsituation
bekannt. Eine Sperranforderung auf einen Block B der Area durch einen anderen Rechner verursacht
daher einen SI-Entzug fiir die Area, bei dem mitgeteilt wird, daB wegen des Zugriffs auf B ein SI-
Entzug notwendig wird. Der SI-Rechner teilt daraufhin mit Aufgabe des Sole-Interest fiir die Area
dem ZLM mit, fiir welche Blocke (auBer B) er weiterhin einen SI-Vermerk hilt; auf Blockebene geht
so hochstens fiir Block B das Sole-Interest verloren. Daraufhin kann dann der ZLM iiber die Sperran-
forderung fiir B entscheiden, wobei eventuell eine SI-Vergabe mioglich wird (wenn der bisherige
Area-Besitzer kein Interesse an B hat).
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Probleme beziiglich der Anzahl von Synchronisationsnachrichten

Nach dem Einsatz einer PCA-Verteilung sowie der Leseoptimierung beim Primary-Copy-Verfahren
stellt der Sole-Interest-Ansatz ein weiteres Konzept dar, um Lokalitit im Referenzverhalten zum Ein-
sparen von Synchronisationsnachrichten zu nutzen. Im Gegensatz zur fest bestimmten PCA-Vertei-
lung ist das Entstehen von Sole-Interest jedoch vollig dynamisch und schwer vorhersehbar. Sole-
Interest 148t sich daher zum TA-Routing auch nur schwer nutzen, v.a. wenn es nur auf Blockebene
und nicht fiir gréBere Einheiten vorliegt. Ein damit eng zusammenhiingendes Problem ist die Instabili-
tit von Sole-Interest, da durch eine einzige Sperranforderung von einem anderen Rechner z.B. das
Sole-Interest fiir eine ganze Area zerstort werden kann. Danach miissen alle Sperranforderungen auf
tieferer Ebene, fiir die noch kein Sole-Interest vorliegt, wieder liber den ZLM abgewickelt werden.
Da die Entstehung von Sole-Interest umso unwahrscheinlicher ist (bzw. die Dauer der SI-Phasen
umso kiirzer sind), je groBer das jeweilige Granulat und je hoher die Zugriffshiufigkeit, sind mit
Sole-Interest primér fiir kaum referenzierte Objekt(bereich)e Kommunikationseinsparungen zu erwar-
ten, die aber die Gesamtanzahl der Nachrichten nur wenig verringern kdnnen. Vielmehr ist zu be-
fiirchten, daB gerade fiir die héufig referenzierten Objekte durch ein stindiges Wechseln von Sole-
Interest zwischen den Rechnern sich die Zugriffsverzogerungen noch vergréBern (SI-Entzug) als ohne
Sole-Interest-Konzept.

Diese Probleme kommen daher, da3 (im Gegensatz zur Leseoptimierung etwa) mit Sole-Interest nur
Lokalitéit innerhalb eines Rechners zu Kommunikationseinsparungen fiihren und dies nur so lange,
wie in keinem der anderen Rechner ein Zugriff auf einen SI-Bereich vorkommt (bei PCL. dagegen
bleibt eine Partition einem Rechner fest zugeordnet, auch wenn externe TA darauf zugreifen). Damit
konnen nur bei strikter Partitionierbarkeit der TA-Last (’ideale’ Last) signifikante Kommunikations-
einsparungen erwartet werden, was bei realen TA-Lasten i.a. aber nicht moglich ist. So sind fiir einen
TA-Typ, der von mehreren Rechnern zu bearbeiten ist, kaum Kommunikationseinsparungen wegen
Sole-Interest zu erwarten; bei PCL 148t sich wenigstens in einem der Rechner eine lokale Synchroni-
sierung unterstiitzen. Die Probleme verschérfen sich mit zunehmender Rechneranzahl, da dann das
Entstehen von Sole-Interest noch unwahrscheinlicher wird.

Behandlung des Veralterungsproblems

Bei NOFORCE kommt zur Bereitstellung aktueller Seiten praktisch nur der Propagate-on-Demand-
Ansatz in Frage, wobei der ZLM fiir gedinderte Seiten vermerkt, wo die letzte Anderung stattfand
(MODIFYING-PROCESSOR). Die Erkennung veralteter Seiten kann wie beim Primary-Copy-
Sperrverfahren erfolgen, also mit Zeitstempeln oder mit Invalidierungsvektoren.

Mit dem Sole-Interest-Konzept in Zusammenhang mit hierarchischen Sperren tritt nun eine Verkom-
plizierung fiir die Behandlung des Veralterungsproblems ein. Denn bevor einem Rechner SI fiir einen
DB-Bereich gewihrt werden kann, ist ihm die gesamte Veralterungsinformation zu den Seiten des
Bereiches mitzuteilen, damit er ohne weitere Interaktion mit dem ZLM veraltete Seiten in seinem
Systempuffer entdecken bzw. sich die aktuellen Seiten besorgen kann. Wihrend der SI-Phase muf
der Rechner weiterhin Buch dariiber fiihren, welche Seiten er in dieser Zeit unter lokaler Synchroni-
sationskontrolle geéndert hat, damit er dies dem ZLM beim Entzug des Sole-Interest mitteilen kann.
Dabei kann dann auch gemeldet werden, ob eine geéinderte Seite noch im Systempuffer vorliegt oder
bereits ausgeschrieben wurde.

Bei dieser Vorgehensweise konnen die Nachteile des Propagate-on-Demand-Ansatzes etwas abge-
schwiicht werden. Denn ein Ausschreiben einer geidnderten Seite ist immer sofort durchfiihrbar,



114

solange SI fiir den Block vorliegt; damit wird das Problem der Ausschreibkoordinierung auf Blocke
von rechneriibergreifendem Interesse beschriinkt. Fiir diese Blocke wird entweder die Ausschreibver-
antwortung bei Zugriffen in anderen Rechnern weitergegeben (wobei die in 7.3 erwdhnten Probleme
zu behandeln sind) oder der ZLM wird vor jedem Ausschreiben befragt, ob auch die aktuelle Seite
noch vorliegt. Eine andere, ebenfalls teuere Strategie ist eine geéinderte Seite spétestens bei SI-Entzug
bzw. (bei fehlendem SI) bei Aufgabe der Schreibsperre auszuschreiben (Austausch geinderter Seiten
iiber Platte).

Wegen des Propagate-on-Demand-Ansatzes erfordert das Anfordern geidnderter Seiten, fiir die kein
Sole-Interest besteht, stets zusitzliche Kommunikation neben dem Anfordern der Sperren beim ZLM.
Denn da der ZLM-Rechner selbst keine gedinderten Seiten fiihrt, muB die Anderung nach Gewihrung
der Sperre immer explizit angefordert werden. Bei PCL dagegen konnte dieser Worst-Case vermieden
werden, wenn die Anderung im PCA-Rechner erfolgte; denn dann konnte der PCA-Rechner die geiin-
derte Seite direkt mit der Lock-Response-Nachricht zustellen. Daneben entfielen bei PCL zusitzliche
Nachrichten zum Anfordern geédnderter Seiten vollkommen mit der alternativen Strategie, bei der die
Anderungen dem PCA-Rechner bereits mit Freigabe der X-Sperren geschickt werden (7.3).

Recovery-Aspekte

Fiir die Verfiigbarkeit am problematischsten ist bei einem zentralen Sperrververfahren natiirlich der
Ausfall des ZLM. Hierbei muB die gesamte Verarbeitung unterbrochen werden - auBer fiir Objekte,
fiir die der eigene Rechner Sole-Interest hilt - bis zum Abschlufl der Recovery, bei der auch die glo-
bale Sperrtabelle aus den LLTs zu rekonstruieren ist. Wegen NOFORCE und dem Verlust der Ver-
alterungsinformationen in der GLT ist auBerdem ein vollstindiges REDO fiir die Objekte ohne SI
erforderlich, was i.a. zu einer intolerierbar langen Unterbrechung fiihren diirfte. Die Vermeidung die-
ses Problems ist nur mit MaBnahmen moglich, die sich im Normalbetrieb erheblich auf die
Leistungsfihigkeit auswirken kénnen:

- FORCE oder

- Doppeltes Fiihren der Veralterungsinformationen in separatem Rechner oder unabhingigem Spei-
cherbereich (stets aktuelle Kopie oder zumindest ausreichende Informationen, um den REDO-
Aufwand entscheidend begrenzen zu kénnen) oder

- Austausch gednderter Seiten immer iiber Platte (in diesem Fall ist die Seitenversion auf Platte stets
aktuell, aufler fiir Seiten, die in einem der Puffer als geidndert vermerkt sind).

Der Ausfall eines Verarbeitungsrechners ist dagegen relativ unproblematisch. Hier fiihrt die REDO-
Recovery lediglich fiir die Objekte zu Verzogerungen, fiir die der ausgefallene Rechner im ZLM als
MODIFYING-PROCESSOR gefiihrt wird bzw. fiir die zum Ausfallzeitpunkt Sole-Interest vorlag.

ZLM-Ansatz in existierenden DB-Sharing-Systemen

Trotz der in diesem Abschnitt angefiihrten Probleme eines zentralen Sperrverfahrens bei DB-Sharing,
wird dieser Ansatz bei Amoeba /Sho85/, Computer Console /WIH83/ und DCS /Sek84/ verfolgt,
wenngleich in den vorliegenden Publikationen nur wenig Einzelheiten verraten werden. In Amoeba
wird offenbar ein Sole-Interest-Konzept mit hierarchischen Sperren eingesetzt, wobei bei Ausfall des
ZILM ein Stand-By auf einem anderen Rechner dessen Funktion iibernehmen soll. Zur Lésung des
Veralterungsproblems wird der einfache Broadcast-Ansatz in Kombination mit FORCE verwendet
(6.3); mit einen gemeinsamen, nichtfliichtigen Halbleiter-Speicherbereich (storage server /Sho85/), der
zu einer nahen Rechnerkopplung (s. 10.4) fiihrt, sollen dabei Ausschreibvorginge beschleunigt



115

werden. Im PERPOS-System von Computer Console wird ebenfalls die einfache FORCE-Strategie
unterstellt sowie eine ZLM-Ausfallbehandlung mit einem (passiven) Stand-By-Rechner; Synchroni-
sationsnachrichten sollen mit einem Sole-Interest-Konzept auf Dateiebene eingespart werden
/WIHS83/. In DCS schlieBlich /Sek84/ erfolgt eine Synchronisation auf Datei- und Blockebene, mit
Nutzung von Sole-Interest fiir Dateien. Der ZLM-Knoten besteht hierbei intern aus bis zu acht
Spezial-Prozessoren (’lock engine’), welche die Sperranforderungen iiber eine Hash-Abbildung unter
sich aufteilen. Jeder dieser Rechner hilt seine Sperrtabelle in zwei unabhéingigen Speicherbereichen,
so daB im Fehlerfall stets eine konsistente Kopie fiir die iiberlebenden Prozessoren der Lock-Engine
verbleibt.

Sole-Interest-Konzept mit Leseoptimierung

Da, wie eingangs erwihnt, die fiir das Primary-Copy-Verfahren spezifizierte Leseoptimierung beim
ZIM-Ansatz ebenfalls nutzbar ist, liegt es nahe, diese Verbesserungsmoglichkeit mit dem Sole-
Interest-Konzept zu kombinieren. Auf Blockebene konnen dabei Lesesperren auch ohne Sole-Interest
lokal behandelt werden, wenn bekannt ist, daB systemweit nur lesendes Interesse auf dem Block vor-
liegt (Synchronisationszustand RIO, read interest only). Diese Information ist natiirlich (mit der
Gewihrung von Sperren) seitens des ZLM mitzuteilen und kann wieder in den Blockeintrigen ver-
merkt werden. Nach Freigabe lokaler Sperren wird ein Blockeintrag nun nicht nur bei Sole-Interest,
sondern auch im Synchronisationszustand RIO gehalten, um Lokalitdt in den Sperranforderungen zu
Kommunikationseinsparungen zu nutzen. In /Chr87/, wo diese Idee auch aufgegriffen wurde, wird die
zugeteilte Erlaubnis, Lesesperren lokal gewidhren und freigeben zu konnen, als Leseautorisierung
bezeichnet; Sole-Interest entspricht dagegen einer Schreibautorisierung, welche die lokale Behandlung
sowohl von Lese- als von Schreibsperren erlaubt. Eine Leseautorisierung fiir eine Seite kann im
Gegensatz zu Sole-Interest natiirlich fiir mehrere Rechner gleichzeitig gewihrt sein.

Der Einsatz der Leseoptimierung bringt jedoch nicht nur Vorteile. Denn ebenso wie Sole-Interest fiir
ein Objekt die Zugriffe im eigenen Rechner beschleunigt und die in anderen Rechnern (wegen des
notwendig werdenden SI-Entzugs) verlangsamt, verursacht die Leseoptimierung eine Bevorzugung
von Lesezugriffen auf Kosten von Schreibsperranforderungen. Eine X-Sperranforderung im Zustand
RIO kann ndmlich erst dann gewihrt werden (zumindest bei Konsistenzebene 3), wenn alle bestehen-
den Leseautorisierungen entzogen wurden, wodurch zusitzliche Verzogerungen entstehen.

Die Leseoptimierung 148t sich weiterhin beim Sole-Interest-Ansatz nicht so einfach in das Protokoll
integrieren wie beim Primary-Copy-Sperrverfahren, da der neue Synchronisationszustand RIO einen
Zwischenzustand zwischen den bisher unterschiedenen Zustinden SI (sole interest) und GI (global
interest) darstellt, der eine Reihe von Sonderfillen nach sich zieht. So war bei PCL dem PCA-
Rechner der globale Synchronisationszustand jederzeit bekannt; hier ist dies fiir den ZLM bei Sole-
Interest nicht der Fall. Wenn z.B. das Sole-Interest eines Rechners durch eine R-Sperranforderung
zerstort wird, ist im ZLM unbekannt, ob sich Zustand RIO ergibt (wenn im SI-Rechner keine X-
Sperranforderungen vorliegen) oder nicht; dadurch kann die Lesesperre nur mit Verzogerung gewdhrt
werden. Diese durch das Sole-Interest-Konzept eingefiihrten Verzogerungen bedeuten eine Abschwi-
chung der Leseoptimierung. So ist auch schwierig zu entscheiden, ob bei einer R-Sperranforderung
Sole-Interest gewidhrt werden soll (wenn moglich) oder nur eine Leseautorisierung. Die Sole-Interest-
Zuweisung ermdglicht nidmlich auch fiir eventuell folgende Schreibzugriffe eine lokale Synchroni-
sierung, dafiir konnen aber danach eintreffende Leseanforderungen aus anderen Rechnern (was v.a.
fiir hdufiger referenzierte Objekte wahrscheinlich sein kann) nur verzogert gewihrt werden, da zu-



116

nichst das zugeteilte Sole-Interest in eine Leseautorisierung zuriickgestuft werden muf. Die umge-
kehrte Argumentation 148t sich anwenden, wenn eine Leseautorisierung anstelle von Sole-Interest
zugeteilt wird. Die Komplexitiit des Protokolls steigt noch erheblich, wenn die Leseoptimierung nicht
nur auf Blockebene, sondern - wie moglich - auch auf mehreren Hierarchieebenen angewendet wer-

den soll (z.B. kénnten mit einer Leseautorisierung auf Area-Ebene alle lesenden Blockzugriffe der
Area lokal synchronisiert werden).

Insgesamt gesehen diirfte der ZLM-Ansatz v.a. wegen der Nachteile des Sole-Interest-Konzepts das
fiir das Primary-Copy-Sperrverfahren festgestellte Einsparpotential fiir Synchronisationsnachrichten
bei weitem nicht erreichen. Weitere Schwachpunkte des Protokolls sind die Verfligbarkeitsprobleme
nach Ausfall des ZLM und die unbefriedigende Behandelbarkeit des Veralterungsproblems. Aufer
dem ist bei hohen TA-Raten ein Engpall im ZLM nicht auszuschlieSen. Bei 1000 TA/s und 8 globalen
Sperranforderungen pro TA ergeben sich 8000 Sperranforderungen und -freigaben pro Sekunde, die
zu empfangen und verarbeiten sind, weiterhin 8000 zu sendende Lock-Response-Nachrichten. Geht
man davon aus, daB alle Sperrfreigaben einer TA bei EOT gebiindelt iibertragen werden, dann fallen
(ohne weitere Biindelung) 17000 Sende- und Empfangsoperationen pro Sekunde an, die z.B. bei je
5000 Instruktionen bereits 85 MIPS CPU-Kapazitit verlangen. Auch bei billigeren Kommunikations-
primitiven oder zusitzlicher Biindelung ergibt sich noch ein hoher Leistungsbedarf, da die Auslastung
im ZLM-Rechner mdglichst gering zu halten ist /ReSh84/.

8.2 Synchronisation bei den DEC VAX-Clustern und bei AIM/SRCF

Wie schon erwihnt, stellen die VAX-Cluster kein DB-Sharing-System im eigentlichen Sinne dar,
weil keine DBS-Dienste sowie keine TA-Verarbeitung angeboten werden. Die Externspeicheranbin-
dung ist jedoch wie bei DB-Sharing, so daB jeder der lose gekoppelten Rechner direkt auf die ge-
meinsamen Daten zugreifen kann. Zu der dabei notwendigen Synchronisation wird eine verteilte
Sperrkomponente eingesetzt, mit der fiir benutzerdefinierte Objekte, die fiir mehrere Anwendungen

zugreifbar sein sollen, LOCK- und UNLOCK-Aufrufe des Anwendungsprogramms bearbeitet werden
konnen.

Das Synchronisationsprotokoll ist dadurch gekennzeichnet, daB fiir ein Objekt einer der Rechner (der
sogenannte Master-Knoten) die Synchronisationsverantwortung besitzt. Im Gegensatz zu PCL wird
+ diese Verantwortlichkeit nicht vorab bestimmt, sondern dynamisch festgelegt (dhnlich wie bei Sole-
Interest). Dabei besitzt ein Objekt zu Beginn keinen Master-Knoten; vielmehr wird der Rechner, der
zuerst eine Sperre auf das Objekt anfordert, automatisch Master und synchronisiert damit alle
weiteren Objektzugriffe. Um zu einem Objekt feststellen zu konnen, ob bereits ein Masterknoten
existiert bzw. wer dies ist, wird ein Directory gefiihrt, das auf mehrere Rechner verteilt ist. Daher
muB bei einer Sperranforderung fiir ein Objekt O zunichst der Knoten, der den fiir O zustéindigen
Directory-Teil fiihrt, beziiglich des Master-Knotens befragt werden. Liegt noch kein Master-Knoten
vor, dann iibernimmt der anfordende Rechner diese Funktion; anderenfalls wird die Sperranforderung
an den zustindigen Master-Rechner weitergeleitet (der mit dem Directory-Rechner identisch sein
kann). Ist der Master-Rechner bereits bekannt, konnen natiirlich weitere Sperrnachrichten direkt zu
ihm geschickt werden. Mit dieser Vorgehensweise konnen nach /KLS86/ bis zu 4 Nachrichten zum
Erwerb einer Sperre notwendig werden, im besten Fall 'nur’ 2. Es wird dabei als Vorteil heraus-
gestellt, daB die (hohe) Nachrichtenanzahl unabhiingig von der Anzahl der Rechner ist. Im Vergleich
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zu den bisherigen Konzepten, bei denen stets versucht wurde, eine Sperranforderung durch Nutzung
von Lokalitdt lokal bearbeiten zu konnen, ist der Kommunikationsbedarf bei dem VAX-Cluster-
Ansatz sehr hoch.

Zur Erkennung veralteter Objekte werden Versionsnummern (Zeitstempel) verwendet, der Austausch
von Anderungen geschieht stets iiber Platte. Dabei wird ein gedndertes Objekt entweder bereits vor
Freigabe der Schreibsperre ausgeschrieben (entspricht FORCE) oder verzdgert (deferred writeback’).
In letzterem Fall wird das Ausschreiben iiber einen Software-Interrupt angestoBen, wenn eine weitere
Sperranforderung fiir ein geéindertes Objekt eintrifft.

Als ungeeignet fiir Hochleistungs-TA-Systeme muf} auch das beim AIM/SRCF-System verwendete
Sperrverfahren /AIM86/ bezeichnet werden, das einen Majority-Voting-Ansatz (/Tho79/, s. 5.2) ver-
korpert. Dabei muB jede Sperranforderung von der Mehrheit der Rechner gewshrt werden, wozu eine
Sperranforderung nacheinander an eine zur Mehrheitsbildung ausreichende Anzahl von Rechnern
weitergereicht wird. Der Lock-Request wird dabei jeweils an den Knoten weitergeleitet, fiir den auf-
grund der aktuellen Auslastung des Kommunikationssystems die schnellste Ubertragung méglich ist.
Zur Sperrfreigabe wird am TA-Ende eine Broadcast-Nachricht an alle Rechner gesendet.

Offensichtlich verursacht das Protokoll einen enormen Kommunikations-Overhead, da keine einzige
Sperranforderung lokal entschieden werden kann. Wenn mehr als zwei Rechner ihre Zustimmung fiir
einen Lock-Request abgeben miissen, ergibt sich zudem durch die Sequentialisierung der Sperrbear-
beitungen eine entsprechend verldngerte Sperrwartezeit fiir die betroffene TA. Das Majority-
Consensus-Verfahren ist ein typisches Beispiel dafiir, da8 fiir replizierte Datenbanken vorgeschlagene
Protokolle sich im DB-Sharing-Kontext oft als weitgehend ungeeignet herausstellen.

8.3 Pass-the-Buck-Protokolle

Das Pass-the-Buck (PTB)-Protokoll wird im IMS Data-Sharing-System eingesetzt, das auf zwei
Rechner beschrinkt ist. Nach einer Beschreibung dieses Verfahrens in 8.3.1 wird danach das in
/Rah84/ entwickelte EPTB-Protokoll (Extended PTB) vorgestellt, in dem wesentliche Verbesserungen
eingearbeitet wurden.

8.3.1 Synchronisation bei IMS Data Sharing

Data Sharing in IMS /Kee82,SUW82/ findet auf DB-Ebene und auf Blockebene statt. Das DB-Level-
Sharing soll hier nicht weiter betrachtet werden, da hierbei immer nur ein IMS-System die Datenbank
dndern kann. Beim Block-Level-Sharing, das auf maximal zwei Rechner beschrinkt ist, werden tat-
sichlich nur die Anderungszugriffe auf Blockebene synchronisiert, Lesezugriffe dagegen auf Satz-
ebene /Yu85by/.

In jedem der zwei Rechner, auf denen mehrere IMS-Systeme am DB-Sharing beteiligt werden
konnen, wird zur globalen Synchronisation ein sogenannter IRLM (IMS/VS Resource Lock Manager)
eingesetzt. Die Kommunikation und Synchronisation zwischen den IRLMs geschieht gemiB dem
Pass-the-Buck-Protokoll. Es handelt sich dabei praktisch um ein Token-Ring-Konzept, bei dem die
beiden Rechner abwechselnd 'Master’ des Systems sind. Jeder Rechner darf nur als Master globale
Sperrinformationen, die von beiden Knoten gefiihrt werden, modifizieren. Am Ende der Master-Phase,
deren Dauer durch einen Systemparameter eingestellt werden kann (Default-Wert: 20 ms), wird dann
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ein "Buck’ an den anderen Rechner geschickt. Ein Buck hat dabei quasi die Funktion eines Tokens,
bei dem zusitzlich dem anderen Rechner die zwischenzeitlich angefallenen Synchronisationsnachrich-
ten sowie Anderungen der globalen Sperrinformationen mitgeteilt werden. Das Eintreffen des Bucks
signalisiert somit dem empfangenden Rechner den Beginn seiner Master-Phase, zu deren Beginn
zuniichst die iibermittelten Anderungen der globalen Sperrinformationen nachvollzogen werden.
Durch die Ubertragung aller Nachrichten im Buck wird bereits durch das Protokoll eine Biindelung
vorgeschrieben, wobei die Dauer der Master-Phase die Biindelungswartezeit und damit die Kommuni-
kationshéufigkeit bestimmt.

Jeder der beiden Rechner fiihrt zur Verwaltung der Sperrkontrollblocke eine als Hash-Struktur organi-
sierte Sperrtabelle, wobei insgesamt 16 K Hash-Klassen unterschieden werden (die verwendete Hash-
Funktion bildet jeden Objektbezeichner eindeutig auf eine dieser Hash-Klassen ab, so daf} eine
schnelle Lokalisierung eines Sperrkontrollblocks moglich wird). Damit nun nicht jede Sperranforde-
rung von beiden Rechnern gewihrt werden mufl (Kommunikationsverzogerung), wird im PTB-Proto-
koll eine sogenannte Global Hash Table (GHT) repliziert in beiden Rechnern gefiihrt. In der GHT
werden dabei fiir jede der 16 K Hash-Klassen zwei Interest-Bits gefiihrt, die das ’Interesse’ der
beiden Rechner an Objekten der Hash-Klasse angeben. Wenn Bit 1 (Bit 2) gesetzt ist, wird so damit
angezeigt, dal eine TA in Rechner 1 (Rechner 2) fiir irgendein Objekt der Hash-Klasse eine Sperre
besitzt oder angefordert hat. Wenn bekannt ist, da der andere Rechner kein Interesse an einer Hash-
Klasse besitzt, dann kann fiir jedes Objekt dieser Hash-Klasse eine lokale Sperrbehandlung durchge-

fiihrt werden. Im einzelnen sind dabei fiir eine Hash-Klasse folgende vier Bit-Kombinationen zu
unterscheiden:

10 zeigt an, daB nur Rechner 1 an der Hash-Klasse interessiert ist ("sole interest’); daher kdnnen in
Rechner 1 die Sperranforderungen und -freigaben fiir sdmtliche Objekte dieser Hash-Klasse lokal
bearbeitet werden. Eine Sperranforderung in Rechner 2 kann in dieser Situation natiirlich nicht
lokal behandelt werden. Sie verursacht vielmehr, da Rechner 2 in seiner nichsten Master-Phase
den Hash-Klassen-Eintrag nach 11 abindert und diese Anderung sowie den Lock-Request mit
dem Buck an Rechner 1 schickt.

01 zeigt den umgekehrten Fall an, in dem nur Rechner 2 Sperren beziiglich dieser Hash-Klasse
besitzt oder angefordert hat. In Rechner 2 ist daher stets eine lokale Sperrbehandlung fiir Objekte
dieser Hash-Klasse moglich.

11 bedeutet, daB in beiden Rechnern Interesse an der Hash-Klasse vorliegt. In diesem Fall sind
Sperranforderungen von beiden Rechnern zu gewéhren.

00 signalisiert, dal noch in keinem der Rechner eine Sperre fiir ein Objekt der Hash-Klasse ange-
fordert wurde. Eine Sperranforderung kann daher lokal gewiihrt werden, wenn der Rechner Master
ist (da dann eine gleichzeitige Sperrgewihrung im anderen Rechner ausgeschlossen ist).

Die Moglichkeit bei einem 00-Eintrag eine Sperre als Master sofort zu gewihren, wird jedoch nur im
EPTB-Protokoll genutzt (8.3.2), nicht aber bei IMS Data Sharing. Hier wird die Sperrgewdhrung bis
nach der Master-Phase verzogert, wenn das Eintreffen des Bucks vom anderen Rechner quittiert
wurde /Kee82/. Der Grund dafiir liegt offenbar in dem verwendeten Recovery-Protokoll, jedoch 148t
sich ein Rechnerausfall auch ohne diese Einschriinkung korrekt behandeln (Objekte mit einem 00-
Eintrag diirfen bis zum Abschluf} der Recovery nicht referenziert werden).
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Die Einsparung von Synchronisationsnachrichten mit der GHT beruht also vorwiegend auf einem
Sole-Interest-Konzept auf Hash-Klassen-Ebene sowie Nutzung von 00-Eintrigen bei Token-Besitz.
Der Nutzen von Sole-Interest fiir eine Hash-Klasse (10-Eintrag fiir Rechner 1 bzw. 01-Eintrag bei
Rechner 2) ist jedoch sehr beschrinkt, wenn mit Freigabe der letzten Sperre fiir die Hash-Klasse das
Interest-Bit zuriickgesetzt wird. Der Nachteil einer solchen Vorgehensweise wurde auch bei IMS bald
erkannt, so daf mittlerweile bei vorliegendem Sole-Interest das GHT-Bit auch nach Freigabe der letz-
ten Sperre gesetzt bleibt /MuSt82/. Dies ist offenbar in Analogie zu dem von uns vorgeschlagenen
Mechanismus, Blockeintrige mit Sole-Interest bzw. Leseautorisierung nach Aufgabe aller Sperren
weiterhin zu fithren, da so Lokalitdt zur Einsparung von Synchronisationsnachrichten nutzbar wird.
Die IMS-Vorgehensweise wird lediglich auf Ebene ganzer Hash-Klassen angewendet (stellt also eine
ungenauere Information dar) und in /YCDI87/ daher auch als "hash class retentiveness’ bezeichnet.
Fiir den Vorteil, Zugriffe in einem Rechner beschleunigen zu kénnen, ergibt sich auch hier (da es
sich um ein Sole-Interest-Konzept handelt) eine Benachteiligung fiir den anderen Rechner. Denn das
Beibehalten eines 10-Eintrages auch ohne aktuell vorliegende Sperranforderung erlaubt in Rechner 1
zwar die lokale Behandlung folgender Sperranforderungen; dafiir entstehen fiir Rechner 2 lingere
Verzégerungen, da eine Sperranforderung bei einem 00-Eintrag schneller gewihrbar wire als bei
einem 10-Eintrag.

Die Behandlung des Veralterungsproblems ist bei IMS Data Sharing sehr einfach, da eine FORCE-
Strategie zum Ausschreiben geidnderter Seiten verwendet wird. Seitendnderungen werden vor Freigabe
der Schreibsperren dem anderen Rechner im Buck mitgeteilt, so daf veraltete Seiten aus dem Puffer
entfernt werden konnen. Die Vorgehensweise entspricht also dem Broadcast-Ansatz (6.3), wobei
jedoch wegen der Beschrinkung auf zwei Rechner anstelle einer Broadcast-Nachricht eine einfache
Nachricht zur Meldung von Seitenidnderungen geniigt.

8.3.2 Erweiterungen des Pass-the-Buck-Protokolls

Das in /Rah84/ entwickelte EPTB-Protokoll (Extended Pass-the-Buck) weist eine Reihe signifikanter
Verbesserungen gegeniiber dem urspriinglichen Protokoll auf, mit denen vor allem das Ausmal an
Synchronisationsnachrichten (durch verstirkte Nutzung von Lokalitdt) reduziert werden sollte. Ein
weiterer Schwerpunkt war die integrierte Lésung des Veralterungsproblems bei NOFORCE. Beibehal-
ten wurde jedoch die Beschrinkung auf zwei Rechner, da ein Verfahren mit mehr Rechnern (das
prinzipiell mdglich ist) v.a. starke Antwortzeitverschlechterungen mit sich bringen wiirde (s.u.).

Zur Unterstiitzung einer lokalen TA-Verarbeitung wurde die Verwendung der GHT auch im EPTB-
Protokoll vorgesehen, wobei jedoch eine Sperre bei vorliegendem 00-Eintrag und Token-Besitz sofort
gewidhrt wird. Daneben wurden noch folgende Konzepte zur Einsparung von Synchronisationsnach-
richten benutzt:

- Sole-Interest-Konzept auf Area (Datei)- und Blockebene (hierarchisches Sperrverfahren)

- Leseoptimierung auf Area- und Blockebene

- Unterstiitzung des Spezialfalls, bei dem nur einer der beiden Rechner Anderungen vornehmen darf.

Synchronisation auf Area-Ebene

Die Synchronisation auf Area-Ebene orientiert sich an die fiir CODASYL-artige DBS vorgesehenen
fiinf Sperrmodi (s. /Rah84/), mit denen eine TA bei BOT fiir die zu referenzierenden Areas ihre
Zugriffsmerkmale zu spezifizieren hat. Damit ist z.B. feststellbar, ob ein Rechner eine Area exklusiv
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angefordert hat (EXCLUSIVE-Modus) oder nur Lese-Zugriffe erlaubt sind (PROTECTED RE-
TRIEVAL); in diesen Fillen werden natiirlich alle Blockzugriffe lokal synchronisiert. Im allgemei-
neren Fall, in dem beide Rechner Blocke der Area dndermn konnen, wird durch Fiihren einer Area-
Tabelle die aktuelle Zugriffslage verwaltet. Dabei wird ein dynamisches Zustandekommen von Sole-
Interest fiir eine Area zur lokalen Synchronisierung genutzt; ebenso werden Lesezugriffe auf einem
Block zugelassen, wenn bekannt ist, daB in beiden Rechnern nur Lese-TA auf der Area zugelassen
wurden. Allerdings sind diese Einsparungen meist nur in der Master-Phase moglich, da nur dann die
Aktualitit der Area-Tabelle gesichert ist. Dennoch ist natiirlich das etwaige Warten auf die nichste
Master-Phase immer noch erheblich kiirzer, als eine Sperranforderung zum anderen Rechner zu sen-
den. Denn dazu mufB} zundchst auch die Master-Phase abgewartet werden, um an deren Ende die
Sperranforderung (im Buck) zum anderen Rechner zu senden. Die Antwort darauf kommt aber erst
im darauffolgenden Buck, also zu Beginn der iibernéchsten Master-Phase, womit sich die Sperrge-
wihrung um einen zusétzlichen Zyklus verzégern wiirde.

Synchronisation auf Blockebene
Die Synchronisation auf Blockebene ist durch Nutzung des Sole-Interest-Konzeptes, Verwendung
einer Leseoptimierung sowie der integrierten Losung des Veralterungsproblems durch Einsatz soge-
nannter Haltesperren gekennzeichnet. Dazu werden in einem Blockeintrag im wesentlichen folgende
Informationen gefiihrt:

SIL: Boolean; (* Sole-Interest-Vermerk *)

HR, HX: Boolean; (* Haltesperren *)
Listen gewdhrter und wartender Sperranforderungen;

Bei der Liste wartender Sperranforderungen ist zu beachten, daB hier auch alle externen TA auf-
genommen werden, um sie bei der Sperrvergabe gerecht beriicksichtigen zu konnen; die gewihrten
Sperren werden dagegen nur fiir lokale TA verwaltet.

Die Sole-Interest-Information im Blockeintrag ist offenbar genauer als die Hash-Klassen-Angabe;
daher wird auf die GHT nur noch zuriickgegriffen, wenn noch kein Blockeintrag vorhanden ist. Wenn
in diesem Fall die GHT zeigt, daB der andere Rechner an der zugehorigen Hash-Klasse (und damit
auch an dem Block) nicht interessiert ist, kann die Sperre lokal gewidhrt und der SI-Vermerk gesetzt
werden. Das Interest-Bit der GHT bleibt nun so lange gesetzt, wie noch Blockeintrige fiir die Hash-
Klasse vorliegen. Daher bewirkt ein Aufheben von Blockeintrigen mit SI-Vermerk auch ohne aktu-
elle Sperranforderung automatisch, daB das GHT-Bit linger gesetzt bleibt (es wird also nicht nur
*hash class retentiveness’, sondern auch ’block retentiveness’ unterstiitzt).

Die Verwendung zweier unterschiedlicher *Haltesperren’ erlaubt im EPTB-Protokoll sowohl die
integrierte Losung des Veralterungsproblems als auch die Realisierung einer Leseoptimierung, dhnlich
der fiir das Primary-Copy-Verfahren vorgestellten Methode. Die Haltesperren sind dabei keine Sper-
ren im eigentlichen Sinn, die von TA angefordert und freigegeben werden; sie kennzeichnen vielmehr
den Anderungs- bzw. Synchronisationszustandes eines Blocks in einem Rechner. Die mit HR und
HX benannten Zustinde (’Sperren’) werden daher auch durch je eine Boolesche Variable im Block-
eintrag représentiert, von denen zu einem Zeitpunkt hochstens eine pro Block und Rechner gesetzt
sein darf. Das Setzen der Haltesperren erfolgt dabei nach Freigabe der reguliren R- und X-Sperren
und fiihrt (wie ein SI-Vermerk) zu einem verldngerten Halten der Blockeintrige, um Lokalitit zur
Gewidhrung von Lesesperren nutzen zu konnen bzw. um fiir die Behandlung des Veralterungs-
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problems relevante Angaben aufzubewahren:

- Eine HR-Sperre wird nach Freigabe der letzten R-Sperre einer lokalen TA gesetzt, sofern keine
TA auf die Sperre wartet (leere Warteliste). Die HR-Sperre kennzeichnet daher den Synchronisa-
tionszustand RIO und erlaubt somit die lokale Gewidhrung von Lesesperren (Leseautorisierung). Fiir
einen Block kann zur gleichen Zeit in beiden Rechnern ein HR-Vermerk gesetzt sein. HR zeigt
auch an, daB der Block seit dem letzten Lesezugriff nicht mehr geéindert wurde, so daR die Giiltig-
keit einer im lokalen Systempuffer vorliegenden Kopie der Seite gesichert ist.

- Eine HX-Sperre wird dagegen nach Freigabe einer X-Sperre gesetzt, um anzuzeigen, daB die Seite
zuletzt von einer lokalen TA geidndert wurde. Die Existenz einer HX-Sperre, die nur in einem der
Rechner méglich ist, bedeutet, daB die Seite mit ’Anderungsvermerk’ im Puffer steht oder bereits
ausgeschrieben wurde. Die HX-Sperre darf nicht aufgegeben werden, solange die geiinderte Seite
noch nicht in die Datenbank eingebracht wurde.

Die folgende Matrix zeigt die Vertréglichkeit der Sperren zwischen zwei Rechnern. Es wird deutlich,
daB eine HX-Sperre, dhnlich wie die X-Sperre, sicherstellt, daB auf dem anderen Rechner keine Sperre
gewihrt ist. Daher ist HX auch zuriickzunehmen, wenn einer externen TA eine Sperre gewihrt wird.

R HR X  HX
R + + - -
HR + + = -
X - - - -
HX - - - -

Bei der Losung des Veralterungsproblems wurde in /Rah84/ vorausgesetzt, daB fiir die betrachtete
NOFORCE-Strategie der Austausch geénderter Seiten stets iiber Platte erfolgt; ein Blockeintrag ist
ferner mindestens so lange in der Sperrtabelle zu fithren, wie sich die zugehérige Seite im System-
puffer befindet. Die letztgenannte Bedingung verhindert, daB zu einer im Systempuffer vorliegenden
Seite der andere Rechner unbemerkt eine Anderung durchfiihren kann und damit die Seite invalidiert.
Denn weil nach Voraussetzung fiir die Seite ein Blockeintrag vorliegt und damit auch das Interest-Bit
der GHT gesetzt ist, kann der andere Rechner weder fiir den Block noch fiir die Hash-Klasse Sole-
Interest besitzen und damit auch keine X-Sperre lokal vergeben.

Bei Seitenaustausch iiber Platte stellen die Haltesperren sicher, da die aktuelle Seite entweder im
lokalen Systempuffer oder auf Platte steht; die neueste Version muf also nicht vom anderen Rechner
aﬁgcfordert werden. Dies ist nur notwendig, wenn dort die letzte Anderung vorgenommen wurde und
daher HX gesetzt ist. In diesem Fall ist zur Gew#hrung einer Sperre stets Kommunikation mit dem
anderen Rechner erforderlich. Dabei wird vor Gewihrung der Sperre die geéinderte Seite ausgeschrie-
ben (wenn noch nicht geschehen), HX zuriickgesetzt und mit einer Lock-Response-Nachricht die
Sperre gewihrt (mit dem Hinweis, die aktuelle Seite von Platte einzulesen).

Die Bereitstellung der aktuellen Seite wird natiirlich beschleunigt, wenn anstatt des Seitenaustauschs
tiber Platte diese direkt mit der Lock-Response-Nachricht tibertragen wird. In diesem Fall ist jedoch
wieder das Problem der Ausschreibkoordinierung zu 16sen. Eine Méglichkeit dazu wire auch hier, die
Ausschreibverantwortung mit der Ubertragung einer geiinderten Seite weiterzureichen, wobei dann im
Empfangsrechner HX im Blockeintrag zu setzen wire (damit im Senderechner nicht nach *Wegwer-
fen’ der Seite eine veraltete Version von Platte eingelesen wird). Ein baldiges (asynchrones) Aus-
schreiben der Seite (mit Zuriicknahme von HX) empfiehlt sich aber auch beim direkten Anderungs-
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austausch zwischen den Rechnern, da eine HX-Sperre keine lokale Sperrgewidhrung im anderen
Rechner zuldft. Ebenso verhindert natiirlich auch eine HR-Sperre die lokale Gewidhrung einer X-
Sperre im anderen Rechner. Da ein lidngeres Halten der Blockeintrige auch das verldngerte Gesetzt-
bleiben des Interest-Bit impliziert, konnen im anderen Rechner auch weniger Sperren bei nicht vor-
handenem Blockeintrag (iiber die GHT) gewihrt werden.

Besonderheiten bei nur einem Anderungsrechner

Dieser Spezialfall, bei dem in einem der beiden Rechner nur Lese-TA ausgefiihrt werden diirfen, ist
natiirlich nur anwendbar, wenn weniger als die Hilfte der TA-Last aus Anderungs-TA besteht (was
i.a. jedoch oft der Fall sein diirfte). Es ergibt sich dabei der Vorteil, daB fiir den Update-Rechner kein
Veralterungsproblem existiert, da nur er Anderungen vornehmen darf; weiterhin konnen Lesesperren
in diesem Rechner stets sofort gewihrt werden, sofern kein Konflikt mit lokalen TA vorliegt. Daher
brauchen im Anderungsrechner auch keine HR-Sperren gefiihrt zu werden, wodurch sich fiir den
Retrieval-Rechner ebenfalls weniger Behinderungen ergeben (Interest-Bits der GHT sind fiir den
Update-Rechner weniger lang gesetzt).

Dariiber hinaus wird auch die REDO-Recovery erheblich erleichtert, weil in der Log-Datei des
Update-Rechners alle Anderungen protokolliert sind; eine explizite Erstellung einer globalen Log-
Datei ist somit nicht notwendig. Der Ausfall des Retrieval-Rechner ist auerdem besonders einfach zu
beheben (Freigabe gehaltener Sperren sowie Wiederausfiihren der gescheiterten TA).

Recovery-Uberlegungen

Auch im allgemeinen Fall, wenn beide Rechner Anderungen vornehmen konnen, wird die Recovery
durch die Beschrdnkung auf zwei Rechner erleichtert. Denn nach einem Rechnerausfall ergibt sich fiir
die Ausfalldauer ein zentralisiertes System, so dal eine Rekonstruktion der ausgefallenen Sperrtabelle
nicht notwendig ist. Fiir die folgenden Uberlegungen sei P2 der ausgefallene Rechner; der iiberle-
bende Prozessor P1 ist folglich fiir die Recovery zustindig. Dazu fiihrt P1 mit der lokalen Log-Datei
von P2 zunéchst die UNDO- und REDO-Recovery durch. Danach werden alle von P2-TA gehaltenen
Sperren freigegeben sowie wartende Sperranforderungen aus P2 aus den Wartelisten entfernt. Man
erhilt so in P1 eine Sperrtabelle mit einem SI-Vermerk in allen Blockeintriigen; in der GHT kommen
nur noch 10- und 00-Eintrige vor. Wenn der Rechner P2 wieder verfiigbar ist, wird ihm zunichst die
aktuelle Version der GHT geschickt und anschlieBend auf das normale Protokoll zuriickgekehrt.

Ein noch zu lésendes Problem ist natiirlich auch hier die Durchfiihrung der REDO-Recovery fiir P2,
wozu wieder Page-Logging unterstellt sei. Es sollten dabei ndmlich nur fiir die Seiten After-Images
von P2’s Log-Datei in die physische Datenbank eingebracht werden, fiir die P1 nicht die letzte
Anderung durchgefiihrt hat. Eine Moglichkeit, dies zu erreichen, ist das Fiihren einer Hauptspeicher-
Datenstruktur, in der vermerkt steht, welche Seiten wo zuletzt gedindert wurden. Um diese Informa-
tion aktuell zu halten, ist jedoch wieder eine Benachrichtigung vor Freigabe einer Schreibsperre
erforderlich. Die Grofle dieser Tabelle 148t sich durch die Beriicksichtigung von Ausschreibvorgingen
relativ klein halten.

Eine Alternative dazu ist das Fiihren einer Versionsnummer (Zeitstempel) in jeder Seite und jedem
After-Image. Durch Zeitstempelvergleich kann dann verhindert werden, daB eine aktuelle Seite der
physischen Datenbank durch ein #lteres After-Image iiberschrieben wird (s. /Rah86a/). Allerdings
miissen dabei moglicherweise erst viele Seiten von der physischen DB eingelesen werden, um den
Zeitstempelvergleich vornehmen zu kénnen.
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Merkmale des EPTB-Verfahrens

Das EPTB-Verfahren erlaubt in vielen Fillen eine lokale Sperrbehandlung, da es umfangreichen
Gebrauch von globalen Sperrinformationen auf insgesamt drei Ebenen (Area, Hash-Klasse, Block)
macht. So erlaubt die Area-Tabelle bzw. die GHT oft auch eine lokale Sperrbehandlung, wenn noch
kein Blockeintrag vorliegt. Auf Blockebene schlieBlich kann Lokalitdt zur Einsparung von Synchroni-
sationsnachrichten durch Unterstiitzung des Sole-Interest-Konzeptes sowie einer Leseoptimierung ge-
nutzt werden, wobei sich die beiden Konzepte hier gut vereinbaren lassen (v.a. weil nur 2 Rechner).
Die neu eingefiihrten Haltesperren erlauben nicht nur die Realisierung der Leseoptimierung (HR),
sondern auch eine integrierte Behandlung des Veralterungsproblems bei NOFORCE (HX). Der Spezi-
alfall mit nur einem Anderungsrechner schlieBlich ermdglicht eine noch weitergehende lokale Syn-
chronisierung.

Der Hauptnachteil des Verfahrens (wie auch des urspriinglichen PTB-Protokolls) liegt natiirlich in der
Beschrinkung auf nur zwei Rechner, so daB keine sehr hohen TA-Raten (> 1000 TA/s) erreicht wer-
den koénnen. Eine Erweiterung des Verfahrens auf eine Token-Ring-Topologie mit N (> 2) Rechnern
hat den Nachteil, daB sich die Token-Umlaufzeiten verldngern wiirden und damit die Verzégerungen
bis zum Beantworten einer Anfrage; dies fiihrt aber unmittelbar zu Antwortzeitverschlechterungen.
Ein weiterer wichtiger Punkt ist, daB mit zunehmender Rechneranzahl der Zeitanteil, an dem ein
Rechner Master ist, immer kleiner wird. Viele Sperranforderungen kénnen aber nur als Master bear-
beitet werden, da nur dann die Aktualitit aller globalen Sperrinformationen gewiihrleistet ist. Daher
ergeben sich mit mehr als zwei Rechnern nicht nur verldngerte Wartezeiten bis zum Beginn der
Master-Phase, sondern die Slave-Phasen konnen mdglicherweise gar nicht mehr genutzt werden, so
daB auch der Durchsatz in Leidenschaft gezogen wird. Ein anderer Punkt betrifft die Behandlung des
Veralterungsproblems bei NOFORCE, die nicht unmittelbar auf mehr als zwei Rechner erweiterbar
ist. Hier miifite dann auf einen allgemeinen Propagate-on-Demand-Ansatz iibergegangen werden.
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9. Optimistische Synchronisationsverfahren fiir DB-Sharing

Der Hauptgrund, optimistische Synchronisationsprotokolle fiir DB-Sharing-Systeme zu untersuchen,
besteht darin, daB sie moglicherweise weitaus weniger Synchronisationsnachrichten erfordern als
Sperrverfahren. Denn die eigentliche TA-Verarbeitung (Lesephase) erfolgt weitgehend unsynchroni-
siert, so daB bei DB-Sharing hierzu keine synchronisationsbedingten Kommunikationsvorgénge anfal-
len (bei Sperrverfahren sind dagegen moglicherweise mehrere globale Sperranforderungen zu stellen).
Lediglich bei TA-Ende werden Synchronisationsnachrichten zur Durchfiihrung der Validierung er-
forderlich. Verglichen mit Sperrverfahren, bei denen neben synchronen Nachrichten auch Sperrkon-
flikte zu TA-Unterbrechungen fiihren, sind damit potentiell weniger Antwortzeitbeeintrichtigungen
und Parallelititseinbuen zu erwarten. Ein weiterer Pluspunkt optimistischer Verfahren v.a. in ver-
teilten Systemen ist natiirlich die Deadlock-Freiheit.

Allerdings kénnen nur bei einer FORCE-Strategie, bei der die physische Datenbank stets die aktuell
giiltigen Seiten enthilt, die Lesephasen vollkommen lokal gehalten werden. FORCE verursacht aber
bei optimistischer Synchronisation neben des hohen E/A-Aufwandes noch das Problem, die Schreib-
phase einer TA fiir alle Rechner atomar zu halten. Denn dazu miilten de facto fiir die in die Daten-
bank einzubringenden Seiten die Zugriffe in allen Rechnern blockiert werden, was natiirlich einen
hohen Kommunikationsaufwand einfitlhren wiirde. Bei NOFORCE dagegen lassen sich auch die
Schreibphasen im wesentlichen lokal abwickeln; dafiir ist jedoch den TA in anderen Rechnemn auch
der Zugriff auf geinderte Seiten zu ermoglichen, um das AusmaB an TA-Riicksetzungen nicht unnétig
zu erhshen. So wird bei NOFORCE in der Lesephase zwar keine Kommunikation zur Synchronisa-
tion notwendig, jedoch zum Anfordern gednderter Seiten bei anderen Rechnern. Di se Kommunika-
tionsvorginge waren auch bei Sperrverfahren nicht zu umgehen, wenngleich sie in einigen Verfahren
mit ohnehin zu sendenden Synchronisationsnachrichten kombiniert werden konnten.

Wie in VDBS koénnen auch fiir DB-Sharing die Validierungen entweder zentral (9.1) oder unter ver-
teilter Kontrolle (9.2) durchgefiihrt werden; dabei kann zum Teil auf die in 5.1.2 schon angegebenen
Techniken zuriickgegriffen werden. Die hauptsichlichen Besonderheiten entstehen durch die zu inte-
grierende Losung der Veralterungsproblematik bei NOFORCE sowie die unterschiedliche TA-Verar-
beitung (lokale Verarbeitung mit Anfordern von geidnderten Seiten vs. verteilte TA-Ausfiihrung mit
Sub-TA). Desweiteren ergeben sich Unterschiede bei der Kombination mit Sperrverfahren, auf die in
diesem Kapitel ebenfalls eingegangen wird. Die Hinwendung zu pessimistischeren Methoden ist auch
bei DB-Sharing v.a. zur Begrenzung der Riicksetzrate und fiir ein faires Scheduling zu betrachten
(High-Traffic-Problem, lange Batch-TA). Wert zu legen ist dariiber hinaus auf die effiziente Durch-
fiihrbarkeit der Validierungen (sowohl hinsichtlich Kommunikations- und CPU-Bedarf), da Durchsatz-
und Antwortzeit-Verhalten davon beeinflufit werden.

Eine Abschitzung des Synchronisationsaufwandes zur Kommunikation und Validierung wird in 9.3
fiir die in diesem Kapitel vorgestellten optimistischen Protokolle vorgenommen.

9.1 Optimistische Protokolle mit zentraler Validierung

Die Validierung auf einem zentralen Validierungsknoten (ZVK) kann bei DB-Sharing weitgehend so
erfolgen wie in VDBS (5.1.2); insbesondere kommen nur BOCC-artige Verfahren in Betracht. Die
BOCC+-Variante (4.2.2), auf die hier nur eingegangen wird, bietet fiir DB-Sharing noch einen
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weiteren wesentlichen Vorteil. Denn die bei ihr zur Durchfiihrung der Validierung benutzten Zeit-
stempel kénnen auch zur Erkennung veralteter Seitenzugriffe und damit zur Behandlung des Veralte-
rungsproblems benutzt werden. Dabei ist auf die Unterschiedlichkeit dieser Zeitstempel, verglichen
etwa mit denen bei PCL (7.3), hinzuweisen:

- Bei BOCC+ schreibt eine TA in alle von ihr gednderten Objekte (Seiten) denselben, systemweit
eindeutigen Zeitstempel, der identisch ist mit der nach der Validierung zugeteilten TA-Nummer,
welche die Position der TA in der Serialisierungsreihenfolge bestimmt. Nur so 148t sich mit den
Zeitstempeln eine korrekte Validierung durchfiihren.

- Bei Sperrverfahren (z.B. PCL) mufite der zur Erkennung veralteter Seiten (bzw. fiir Recovery-
Zwecke) benutzte Zeitstempel weitaus weniger restriktive Eigenschaften aufweisen. Hier mufite
lediglich sichergestellt sein, daB der Zeitstempel bei jeder Anderung erhoht wird.

Zur Durchfiihrung der Validierungen wartet der ZVK auch hier eine Objekttabelle, in der fiir geén-
derte Seiten x, die fiir die Validierung noch relevant sind, die TA-Nummer TS(x) des letzten erfolg-
reichen Anderers gefiihrt wird; daneben wird der zur Bestimmung der TA-Nummer erforderliche
Zihler TNC verwaltet. Jede TA Tj schickt am Ende ihrer Lesephase ihren Read- und Write-Set zum
ZVK, wobei fiir eine von Tj referenzierte Seite z der gesehene Zeitstempel ts(z,Tj) mitgeschickt wird.
Die Validierung fiir Tj im ZVK sieht damit folgendermaBen aus:

VALID := true;
<< for all r in RS(Tj) do;
if (Eintrag fiir r in Objekttabelle vorhanden) then
if ts(r,Tj) < TS(r) then VALID := false;
end;
if VALID then do;
INC := TNC + 1;
n(Tj) := TNC; (* TA-Nummer fiir Tj *)
for all w in WS(Tj) do;
TS(w) = n(Tj); (* ggf. zuvor Eintrag in Objekttabelle anlegen *)
end;
end; >>

if (WS(Tj) = @ or VALID=false) then send VALIDATION-RESPONSE (VALID);
else broadcast ( WS(Tj), n(Tj) );

Der eigentliche Validierungstest ist offenbar identisch mit dem von BOCC+ in zentralisierten Syste-
men (4.2.2); es wird damit automatisch auch erkannt, ob aufgrund einer Pufferinvalidierung eine ver-
altete Seite referenziert wurde. Wie schon in 5.1.2 angefiihrt, ist die extrem einfache und effizient
realisierbare Form der Validierung von BOCC+ besonders wichtig, um auch bei hohen TA-Raten
einen EngpaB zu vermeiden. Denn der Validierungsaufwand pro TA ist hier unabhingig von der
Anzahl der Rechner oder der eingestellten Parallelitiit; es sind fiir eine Validierung nur ein Vergleich
pro Read-Set-Element und nur eine Anderung der Objekttabelle pro Write-Set-Element notwendig.
Bei einem zentralen Sperrverfahren sind dagegen in der Regel im ZLM-Rechner mit mehreren Sperr-
anforderungen und -freigaben pro TA zu rechnen, die u.U. fiir sich genommen schon komplexer als
eine Validierung sein konnen (Sperrkonversionen, Deadlock-Erkennung, Sole-Interest-Entzug u.d.);
dazu kommt dann natiirlich eine entsprechend hohe CPU-Belastung wegen der i.a. héufigeren
Kommunikationsvorgénge.

Bei der Mitteilung iiber das Validierungsergebnis muBl bei DB-Sharing (wegen der Behandlung des
Veralterungsproblems bei NOFORCE) unterschieden werden zwischen Lese- und Anderungs-TA.
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Fir Lese-TA schickt der ZVK den Ausgang der Validierung mit einer einfachen Nachricht
(VALIDATION-RESPONSE) an den Rechner, an dem die TA ausgefiihrt wurde, woraufhin die TA
beendet bzw. zuriickgesetzt wird. Ebenso wird das Scheitern einer Anderungs-TA mit einer einfachen
Nachricht mitgeteilt und damit das Zuriicksetzen veranlaBt.

Fiir eine erfolgreich validierte Anderungs-TA T dagegen schickt der ZVK eine Broadcast-Nachricht
mit dem Write-Set von T an alle Rechner. Bei der Abarbeitung dieser Broadcast-Nachricht ist zu
unterscheiden zwischen dem Rechner P, an dem die Lesephase von T ausgefiihrt wurde, und den
anderen Rechnern:

- In P dient die Broadcast-Nachricht gleichzeitig als Mitteilung der erfolgreichen Validierung von T.
Daher wird hier die Schreibphase von T durchgefiihrt (wobei die im ZVK zugewiesene TA-Num-
mer von T in den getinderten Seiten eingetragen wird), und es werden alle laufenden TA zuriick-
gesetzt, die noch auf nunmehr veraltete Seiten zugegriffen haben. Dies ist analog zu BOCC+ im
zentralen Fall, wobei nun die friihzeitige Riicksetzung dieser zum Scheitern verurteilten TA auch
eine unnétige Kommunikation mit dem ZVK vermeidet.

- In den anderen Rechnern wird der Write-Set von T ebenfalls benutzt, um zum Scheitern verurteilte
TA zur Einsparung unnétiger Arbeit sofort abzubrechen. Weiterhin werden alle Seiten, die zum
Write-Set von T gehoren, aus dem Systempuffer entfernt, da diese nun veraltet sind. Wegen
NOFORCE vermerkt sich desweiteren jeder Rechner in einer eigenen Objekttabelle (die hier nicht
zur Validierung benutzt wird), daB die aktuellen Versionen der geidnderten Seiten in Rechner P zu
erhalten sind.

Diese Objekttabellen (in /Rah86a,Rah87c/ MODIFIED-BLOCKS-TABLE genannt) werden bei
NOFORCE fiir Seitenzugriffe benutzt, die nicht im TA-Puffer (in dem eine TA ihre Anderungen vor-
bereitet) oder im Systempuffer befriedigt werden kénnen. Ist in einem solchen Fall fiir die betref-
fende Seite ein Eintrag in der lokalen Objekttabelle vorhanden, wird die Seite von dem dort ver-
merkten Rechner angefordert; anderenfalls wird die Seite von Platte eingelesen. Fiir Seiten, die wih-
rend einer Schreibphase in den Systempuffer gebracht werden, sind etwaige Eintrige aus der lokalen
Objekttabelle zu entfernen, da die aktuelle Version dieser Seiten nun im eigenen Rechner vorliegen.

Die Bereitstellung gednderter Seiten geschieht also gemi# dem Propagate-on-Demand-Ansatz,
wobei zur Mitteilung der Anderungen eine Broadcast-Nachricht gesendet wird. Dabei ist zu beachten,
daB die Broadcast-Nachricht, die bei Vorhandensein eines Broadcast-Mediums (z.B. Bus) relativ billig
gesendet werden kann, zu keiner Antwortzeitverlingerung fiir die Anderungs-TA fiihrt; weiterhin
kann sie gleichzeitig als Mitteilung des Validierungsergebnisses genutzt werden. Daneben ergeben
sich aus der Broadcast-Strategie noch die folgenden Vorteile:

- Das Mitteilen der Anderungen iiber eine Broadcast-Nachricht erlaubt die Anzahl von Riick-
setzungen einzugrenzen, da weitere Zugriffe auf veraltete Seiten verhindert werden.

- Zugriffe auf veraltete Seiten kénnen bereits vor der Validierung erkannt werden, so daB durch friih-
zeitiges Abbrechen zum Scheitern verurteilter TA unnétige Arbeit eingespart wird. Fiir TA, die das
Ende ihrer Lesephase erreichen, besteht so eine hohe Wahrscheinlichkeit, daB sie im ZVK erfolg-
reich validieren. Denn sie kénnen dort nur noch wegen Anderungs-TA scheitern, die vor ihnen vali-
diert haben, deren Broadcast-Nachricht aber noch nicht vor Ende der Lesephase eingetroffen war.

- Die Ausschreibkoordinierung ist durch die Broadcast-Strategie auch praktisch geldst, da damit ver-
altete Seiten sofort aus den Puffern entfernt werden. Daher fithrt nur noch der Rechner, der die
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Seite tatsdchlich zuletzt gedndert hat, diese als geéindert in seinem Puffer, so daB ein Ausschreiben
dieser Seite keine neuere Version auf Platte iiberschreiben kann.

Ein weiterer Vorteil des Verfahrens ist der sehr geringe Validierungs- und Kommunikationsaufwand,
der neben dem BOCC+-Ansatz v.a. darauf zuriickzufiihren ist, daB - im Gegensatz zur verteilten Vali-
dierung (9.2) - alle Validierungen an einem Rechner durchgefiihrt werden. Der Ausfall des ZVK ver-
ursacht aber auch grofie Verfiigbarkeitsprobleme, da sich dessen Objekttabelle i.a. nicht aus Informa-
tionen der iiberlebenden Rechner rekonstruieren 14Bt. Denn dort ist der Ausgang der losgeschickten
Validierungsaufforderungen unbekannt, ebenso wie die iiber den Zihler TNC zugewiesenen TA-
Nummern. Daher ist zur Ausfallbehandlung eine stets aktuelle Kopie der ZVK-Objekitabelle in einem
unabhingigen Rechner bzw. Speicherbereich zu warten, wodurch ein entsprechender Aufwand im
Normalbetrieb eingefiihrt wird.

Bevor fiir das zentrale Validierungsschema eine Kombination mit Sperrverfahren erdrtert wird, soll
noch kurz darauf eingegangen werden, wie die Anzahl der Eintriige in den Objekttabellen klein gehal-
ten werden kann. Hierzu kann dem ZVK das Ausschreiben geédnderter Seiten, das bei NOFORCE
tiblicherweise lange nach EOT der @ndernden TA erfolgt, mit einer der nichsten Validierungsauffor-
derungen signalisiert werden. Der ZVK kann dann die Eintrige fiir die ausgeschriebenen Seiten i.a.
sogleich aus seiner Objekttabelle 16schen, da die Eintrige durch das lokale Zuriicksetzen der TA im
ZVK nur sehr kurze Zeit zur Validierung benétigt werden. Das Ausschreiben der Seiten kann der
ZVK nun wiederum - zusammen mit der nichsten Broadcast-Nachricht - den anderen Rechnern mit-
teilen. Diese entfernen daraufhin die entsprechenden Eintriige auch aus ihren Objekttabellen, da die
aktuelle Version der Seiten jetzt auf Platte vorliegen. Es kann so nicht nur die GroBe der Objekttabel-
len ausreichend klein gehalten werden, sondern man reduziert auch die Wahrscheinlichkeit fiir ver-

gebliche Seitenanforderungen bei einem anderen Rechner (die angeforderte Seite wurde bereits ausge-
schrieben).

Kombination mit Sperrverfahren

Bei Anwendungen mit hoherer Konfliktwahrscheinlichkeit und langen TA ist mit einer rein opti-
mistischen Synchronisation die Gefahr einer hohen Riicksetzrate sowie von zyklischen Restarts gege-
ben; ein Einsatz in solchen Umgebungen verlangt daher eine Kombination mit Sperrverfahren. Fiir
das beschriebene zentrale Validierungsschema mit BOCC+ kommen dazu im wesentlichen zwei Mog-
lichkeiten in Frage: Kopplung mit einem ZLM-Ansatz und Sole-Interest-Konzept (ggf. mit Leseopti-
ri;ierung) und/oder Verwendung einer Preclaiming-Methode. In beiden Fillen soll eine TA nach
gescheiterter Validierung im zweiten Anlauf pessimistisch synchronisiert werden, damit ein wieder-
holtes Zuriicksetzen der TA vermieden wird. Bei Kombination mit dem ZILM-Ansatz kénnen z.B.
lange TA von vomneherein pessimistisch synchronisiert werden, da ein Scheitern der Validierung fiir
sie sehr wahrscheinlich ist. Zur Synchronisation pessimistischer TA muf} die Objekttabelle des zentra-
len Knotens um entsprechende Sperrinformationen erweitert werden.

Eine Kombination mit dem ZLM-Ansatz und Sole-Interest-Konzept bewirkt, daB eine Validierung
im zentralen Knoten nun nicht nur scheitert, wenn eine veraltete Seite gesehen wurde, sondern auch
wenn auf einer referenzierten Seite pessimistische TA unvertrigliche Sperren oder ein anderer Rech-
ner Sole-Interest hélt (bzw. eine Leseautorisierung, wenn die Seite gedndert werden soll). Die Wahr-
scheinlichkeit fiir ein Scheitern bei der Validierung 148t sich dabei verringern, wenn fiir Seiten, fiir
die Sole-Interest vorliegt, auch fiir optimistisch synchronisierte TA lokal eine pessimistische Synchro-



128

nisation vorgenommen wird /ReSh84/. Damit werden Konflikte mit lokalen TA bereits durch die pes-
simistische Synchronisierung behandelt, so daB bei der Validierung nur noch die Objekte zu beriick-
sichtigen sind, fiir die kein Sole-Interest vorlag. Zur Losung des Veralterungsproblems wird auch fiir
pessimistische TA die Broadcast-Losung unterstellt, wobei in diesem Fall jedoch die Broadcast-
Nachricht von dem Rechner gesendet wird, an dem die Anderungs-TA ausgefiihrt wurde. Diese
Nachrichten konnen wiederum zum frithzeitigen Zuriicksetzen optimistischer TA genutzt werden, die
auf veraltete Seiten zugegriffen haben.

Das Hauptproblem bei der Kombination mit dem Sole-Interest-Konzept ist, da8 fiir pessimistisch syn-
chronisierte TA wieder mit viel Kommunikationsvorgiéingen gerechnet werden muf}; desweiteren ist
nun auch wieder eine Behandlung von Deadlocks vorzusehen. AuBerdem steigt die Komplexitit des
Verfahrens durch die Hinzunahme einer optimistischen Synchronisation, die v.a. fiir kurze TA ratsam
ist, erheblich an. Denn da auch optimistisch synchronisierte TA z.B. fiir Sole-Interest-Objekte pessi-
mistisch synchronisiert werden sollen, sind viele Sonderfille durch Wechsel der Sole-Interest-Situa-
tionen zu behandeln (SI-Entzug, SI-Gewihrung); daneben ergibt sich eine andere Behandlung des
Veralterungsproblems. Algorithmen fiir ein solches Protokoll sind in /Sch88/ zu finden.

Eine andere Moglichkeit einer pessimistischen Synchronisation ist, nach dem Scheitern einer Validie-
rung ein Preclaiming (dhnlich wie in /ReSh84,PSU82/ vorgeschlagen) im zentralen Knoten vor der
emeuten Ausfithrung vorzunehmen. Dabei wird praktisch fiir jedes Element des Write-Set eine
Schreibsperre und fiir die sonstigen Seiten des Read-Set eine Lesesperre angefordert, wobei Konflikte
mit anderen Preclaiming-TA moglich sind. Die so gesetzten Sperren sind in allen folgenden Vali-
dierungen derart zu beachten, daB8 im Konfliktfall stets die validierende TA zuriickgesetzt wird. Damit
kann nach dem Erwerb aller Sperren in der Preclaiming-Phase eine erfolgreiche Wiederausfiihrung
der gescheiterten TA garantiert werden, sofern keine zusitzlichen Objekte referenziert werden, was
fiir kurze TA relativ wahrscheinlich ist. Fiir erstmals referenzierte Objekte muB wiederum eine Vali-
dierung erfolgen.

Der Hauptvorteil der Preclaiming-Strategie liegt darin, daB alle Sperren ohne zusétzliche Kommuni-
kation zu verursachen auf einmal angefordert werden; daneben konnen Deadlocks vermieden werden
(4.1.2). Andererseits ergeben sich jedoch folgende Nachteile:

- Die Methode ist erst nach dem Scheitern einer Validierung anwendbar, nicht jedoch fiir die erste
TA-Ausfiihrung, bei der z.B. fiir lange TA von vornherein eine pessimistische Synchronisation
angebracht wire. Wird fiir diesen Zweck der ZLM-Ansatz mit Sole-Interest zusitzlich hinzugenom-
men, werden praktisch zwei verschiedene Sperrverfahren unterstiitzt, womit ein sehr komplexes
Verfahren entsteht (s.0.).

- Das Durchkommen der zweiten TA-Ausfiihrung ist nur gesichert, wenn keine neuen Objekte
referenziert werden. Daher kann mit dem Preclaiming-Ansatz i.a. nur fiir kurze TA ein zyklischer
Restart vermieden werden.

- Das Preclaiming ist nicht vertriglich mit dem durch die Broadcast-Mitteilung der Anderungen
moglich gewordenen frithzeitigen Abbrechen zum Scheitern verurteilter TA. Denn um ein Pre-
claiming sinnvoll durchfithren zu kénnen, muf natiirlich der gesamte Read- und Write-Set bekannt
sein, was bei einem vorzeitigen TA-Abbruch offenbar nicht der Fall ist.

Die Ausfithrungen zeigen, daB fiir das zentrale Validierungsschema eine zufriedenstellende Kombina-
tion mit Sperrverfahren als problematisch anzusehen ist. Dies muB neben dem Verfiigbarkeitsproblem
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fiir den ZVK als weiterer Nachteil des Protokolls gelten.

9.2 Optimistische Protokolle mit verteilter Validierung

Ahnlich wie bei DB-Distribution (5.1.2) geschieht die verteilte optimistische Synchronisierung auch
bei DB-Sharing gemilB einem zweiphasigen Validierungsschema. Dabei sto8t eine TA am Ende ihrer
Lesephase auf jedem Rechner eine lokale Validierung gegen die dort abgelaufenen bzw. aktiven TA
an (Phase 1). Waren alle lokalen Validierungen erfolgreich, fiihrt die TA ihre Schreibphase aus; an-
sonsten setzt sie sich zuriick. Phase 2 besteht dann in der Mitteilung des Gesamtergebnisses an die
anderen Rechner. Dies ist dabei nicht wie bei DB-Distribution zur Durchfiihrung der (verteilten)
Schreibphasen erforderlich, sondern primidr wegen der Behandlung des Veralterungsproblems (s.u.).
Ein wesentlicher Vorteil einer verteilten Validierung bei DB-Distribution ist, da} dort eine Validie-
rung nur an den Knoten vorzunehmen ist, an denen Sub-TA ausgefiihrt wurden; insbesondere kann
eine TA vollkommen lokal validiert werden, wenn sie keine externen Daten referenziert hat. Bei
DB-Sharing dagegen ist ein Konflikt mit TA jedes Rechners moglich, so daB die Validierungen prin-
zipiell an jedem Knoten vorzunehmen sind. Damit wird auch ein wesentlich hoherer Validierungs-
und Kommunikationsaufwand als bei zentraler Validierung eingefiihrt.

Aufgrund des zweiphasigen Validierungsschemas ergeben sich fiir DB-Sharing im Prinzip die
gleichen Schwierigkeiten und damit die gleichen Losungsmoglichkeiten wie bei DB-Distribution
(5.1.2). Insbesondere ist zur Sicherstellung der globalen Serialisierbarkeit eine geeignete Koordinie-
rung der lokalen Validierungen einer TA vorzunehmen sowie die Behandlung von ’unsicheren’ Ande-
rungen, die von lokal, jedoch noch nicht global validierten TA (semi-committed TA) herriihren. Wir
konzentrieren uns dabei im folgenden auf zwei Losungsansdtze, bei denen die TA in jedem Rechner
in der gleichen Reihenfolge validiert werden. Dazu betrachten wir zunidchst die Realisierung bei einer
Token-Ring-Topologie (9.2.1) und anschlieBend unter Verwendung eines Broadcast-Mediums. In
beiden Fillen ist sowohl eine BOCC- als auch eine FOCC-artige Validierung moglich. Fiir den viel-
versprechenderen Broadcast-Ansatz werden in 9.2.3 noch eine Primary-Copy-artige Synchronisation
sowie eine Kombinationsmoglichkeit mit dem Primary-Copy-Sperrverfahren untersucht.

9.2.1 Token-Ring-Ansatz

Bei diesem Verfahren, das in /HPR85b/ fiir eine FOCC-artige Synchronisation vorgeschlagen wurde,
darf ein Rechner nur dann Validierungen vornehmen, wenn er in Besitz des Tokens ist. Daher muf
eine TA nach Abschluf} ihrer Lesephase zunidchst auf das Eintreffen des Tokens warten, um sich
gegen die lokalen TA validieren zu konnen. Zur Validierung gegeniiber externen TA wird der Read-
und Write-Set (BOCC, BOCC+) bzw. der Write-Set (FOCC) einer lokal erfolgreich validierten TA
mit dem Token in einem Buck (analog zum Pass-the-Buck-Protokoll) an den néchsten Rechner in der
(logischen) Ringreihenfolge geschickt. Diese Validierungsauftrige im Buck werden in jedem Rech-
ner in einer festen Reihenfolge bearbeitet, so daB dadurch in jedem Rechner die gleiche Validierungs-
reihenfolge vorliegt. Das Schicksal einer TA steht nach einem Ringumlauf fest, da fiir sie dann in
jedem Rechner eine Validierung vorgenommen wurde; sie entfernt daher auch nach Eintreffen des
Tokens ihren Validierungsauftrag aus dem Buck. War die TA auf allen Rechnern erfolgreich, kann
sie die Schreibphase vornehmen, ansonsten setzt sie sich zuriick. Wenn eine Anderungs-TA er-
folgreich validiert, sollte in jedem Fall eine Mitteilung an die anderen Rechner (entweder mit dem
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néchsten Buck oder mit einer Broadcast-Nachricht) erfolgen, damit weitere Zugriffe auf veraltete Sei-
ten und damit Riicksetzungen vermieden werden kénnen. Ob das Scheitern auch mitzuteilen ist, hidngt
von der Behandlung unsicherer Anderungen ab.

Bei dem Verfahren laufen nach Eintreffen des Tokens in Rechner P folgende Schritte ab:

1. Entfernen aller Validierungsauftrige aus dem Buck, die von TA aus P stammen und ihren Ring-
umlauf beendet haben. Gescheiterte TA werden zuriickgesetzt, fir erfolgreiche Anderungs-TA
wird die Schreibphase sowie die Benachrichtigung der anderen Rechner veranlaft.

2. Abarbeitung der Validierungsauftrige externer TA in der Reihenfolge, in der sie in den Buck ein-

gefiigt wurden. Dabei brauchen nur solche Validierungsauftriige beriicksichtigt zu werden, die
nicht schon auf einem der anderen Rechner gescheitert sind.

3. Validierung von lokalen TA, die ihre Lesephase beendet und auf das Eintreffen des Tokens
gewartet haben. Bei erfolgreicher lokaler Validierung wird ein Validierungsauftrag an das Ende
des Bucks angefiigt.

4. Weiterleiten des Tokens und des Bucks zum néchsten Rechner.

Die Schreibphasen in Schritt 1 erfordern nicht die Anwesenheit des Tokens, sondern kénnen ver-
zbgert werden, um die Verweilzeit des Tokens moglichst kurz zu halten. Letzteres ist sehr wichtig, da
ansonsten in den anderen Rechnern umso mehr TA auf eine Validierung warten, was wiederum zur
Erh6hung der Token-Verweilzeiten fiihrt. Wie in /HPR85b/ gezeigt wird, ergibt sich so eine
Blockierung der gesamten TA-Verarbeitung, sobald die Verweilzeit in einem Rechner einen bestimm-
ten Maximalwert iiberschreitet. Es ist daher durch zusitzliche KontrollmaBnahmen sicherzustellen, daB
die Verweilzeit des Tokens diesen Wert nicht erreicht.

Im folgenden soll fiir die Token-Ring-Topologie nur noch der FOCC-Ansatz betrachtet werden, weil
hier im Gegensatz zu den BOCC-artigen Verfahren nur Anderungs-TA zu validieren haben und mehr
Méoglichkeiten zur Konfliktauflosung bestehen. Bei FOCC ist bei der Validierung (gegeniiber externen
TA) zu unterscheiden zwischen TA, die eine Kill-Strategie (4.2.1) benutzen und solchen, die bei der
Validierung scheitern konnen. Fiir Kill-TA ist nidmlich das Durchkommen bereits nach der lokalen
Validierung gesichert, so daB die Schreibphase und damit die Antwortzeit nicht um die Zeitdauer
eines Token-Umlaufs verzogert werden mufl. Auflerdem entfillt eine eigene Mitteilung iiber das er-
folgreiche Ende einer TA, da der zur Validierung gegeniiber externen TA im Buck mitgeschickte
Write-Set der TA anzeigt, welche Seiten geéindert wurden. Alte Kopien zu diesen Seiten konnen
damit sofort aus den Puffern entfernt werden, und jeder Rechner vermerkt sich wieder in einer

Objekttabelle, wo die gednderte Version zukiinftig angefordert werden kann (Propagate-on-Demand-
Ansatz).

Eine Kill-Strategie ist natiirlich nicht fiir jede TA anwendbar, da es sonst vor allem fiir lingere TA zu
sehr vielen Riicksetzungen und der Gefahr eines zyklischen Restarts kommt. Fiir eine TA T, die
keine Kill-Strategie anwendet, muf} daher nach der lokalen Validierung das Wiedereintreffen des
Tokens abgewartet werden, um ggf. die Schreibphase durchfiihren zu konnen. Auf den Rechnern, auf
denen T erfolgreich validieren konnte, entsteht nun (wie bei DB-Distribution) das Problem der ’unsi-
cheren Anderungen’, da unbekannt ist, ob T letztlich durchkommt oder nicht. Denn nach der Validie-
rung von T miissen die von T beabsichtigten Anderungen von allen TA gesehen worden sein, falls T
durchkommt. Zur Losung dieses Problems empfiehlt sich auch hier, Zugriffe auf Seiten, fiir die T
eine Anderung beabsichtigt, zu blockieren, bis das Schicksal von T feststeht. Damit kann verhindert
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werden, daB TA auf die alte Seitenversionen zugreifen und (bei erfolgreicher Validierung von T) sich
zum Riicksetzen verurteilen. Offenbar ist bei dieser Vorgehensweise auch das Scheitern einer TA den
Rechnern mitzuteilen, um die Blockierungen aufheben zu konnen. Eine detaillierte Beschreibung
dieser Losung ist in /Rah87c/ zu finden.

Ein Vorteil des Token-Ring-Ansatzes ist die Moglichkeit, Nachrichten einzusparen, da in einem Buck
mehrere Validierungsauftrige zusammen weitergeleitet werden kénnen; auBerdem wird fiir eine TA in
einer Nachricht das Ergebnis aller Validierungen mitgeteilt. Dem stehen jedoch auch schwerwiegende
Nachteile gegeniiber:

- Die Antwortzeit einer TA wird u.U. deutlich verldngert, da zunichst auf das Eintreffen des Tokens
gewartet werden muB und anschlieBend (auBer fiir Kill-TA bei FOCC) eine mdgliche Schreibphase
um eine weitere Token-Umlaufzeit verzogert wird. Insgesamt vergehen also im Mittel 1 1/2
Token-Umlaufzeiten zwischen dem Ende der Lesephase und dem Ende der Validierung.

- Das Verfahren ist instabil, da ohne Kontrolle der Token-Verweilzeiten ein Stillstand droht.
Auflerdem erzeugt das zirkulierende Token in Unterlastzeiten einen unndtig hohen Kommunika-
tionsaufwand, wenn das Weiterschicken des Tokens nicht kiinstlich verzégert wird. Hohe Token-
Verweilzeiten erhthen dagegen die Wartezeiten auf das Token (und damit das Riicksetzrisiko sowie
die Antwortzeiten) und kénnen sogar zum Zusammenbruch des Verfahrens fiihren.

Es findet keine Parallelitit bei der Validierung statt. Dies fiihrt mit zunehmender Rechneranzahl N
zu Antwortzeitverschlechterungen, so daB i.a. nur wenige Rechner einsetzbar sein diirften. AuBer-
dem nimmt mit wachsendem N die maximal mégliche Verweilzeit des Tokens in einem Rechner
ab, da der Validierungsaufwand mindestens quadratisch mit der Rechneranzahl N zunimmt (die
Anzahl zu validierender TA und der Validierungsaufwand pro TA nehmen proportional mit N zu).
Weil aber die Validierungen strikt sequentiell durchgefiihrt werden, ist der maximale Durchsatz
bzw. die maximale Rechneranzahl bereits durch das Verfahren begrenzt! Dies umso mehr, weil mit
zunehmendem N der Zeitbedarf zum Senden, Empfangen und Ubertragen der Bucks zunimmt, so
daB fiir die stark erhohte Anzahl der Validierungen weniger Zeit zur Verfligung steht.

9.2.2 Broadcast-Validierung

Bei der Broadcast-Validierung /Rah87e/ werden die lokalen Validierungen fiir eine TA mit einer
Broadcast-Nachricht gleichzeitig in allen Rechnern gestartet. Durch die parallele Ausfiihrung der
Validierungen werden kiirzere Antwortzeiten erzielt und auch hohere TA-Raten ermoglicht als mit
dem Token-Ring-Ansatz. Da die TA-Antwortzeiten so auch weitgehend unabhiingig von der Anzahl
der Rechner sind, 148t sich damit auch eher ein modulares Wachstum erreichen.

Bei Vorhandensein eines'Broadcast-Mediums, das wegen der lokalen Rechneranordnung méglich ist,
brauchen die Validierungsaufforderungen lediglich in der Empfangsreihenfolge abgearbeitet zu wer-
den, um sicherzustellen, daB die Validierungen in allen Rechnern in der gleichen Reihenfolge bearbei-
tet werden (eine Alternative, bei der dies mit EOT-Zeitstempeln erreichbar wird, wurde bereits in
5.1.2 angegeben). Damit ist zugleich die globale Serialisierbarkeit der TA-Verarbeitung gewihrleistet,
wobei die Serialisierungsreihenfolge der Validierungsreihenfolge entspricht. Diese Vorgehensweise
148t sich sowohl bei BOCC- als auch FOCC-artiger Synchronisierung anwenden. Im folgenden wollen
wir aber das Verfahren fiir BOCC+ prizisieren, da sich damit eine weitergehende Verbesserung auf
eine Primary-Copy-artige Synchronisation erreichen 148t (9.2.3).
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Um den BOCC+-Ansatz anwenden zu konnen, muB jeder (erfolgreichen) TA eine systemweit ein-
deutige TA-Nummer zugewiesen werden, welche der relativen Position der TA in der globalen Seria-
lisierungsreihenfolge entspricht. Dazu wird ein globaler Zahler (Aquivalent zu TNC) gefiihrt, dessen
aktueller Wert mit jeder Validierungsaufforderung mitgeschickt und erhoht wird. Weil jede TA an
jedem Knoten validiert und die Validierungen in jedem Rechner in der gleichen Reihenfolge ausge-
fiihrt werden, erhilt so jede TA eine eindeutige TA-Nummer, die gréBer als alle vorher vergebenen
TA-Nummern ist.

Zur Durchfiihrung der lokalen Validierungen benutzt jeder Rechner eine Objekttabelle, in der fiir jede
an dem Rechner gedinderte Seite die TA-Nummer der Anderungs-TA vermerkt wird. Die Validierung
einer TA T scheitert dann an Rechner P, wenn fiir eine Seite aus T’s Read-Set eine TA in P eine
aktuellere Version als die von T gesehene erzeugt hat (Zeitstempelvergleich). Wenn T an jedem
Rechner erfolgreich validiert, ist sichergestellt, da keine invalidierten Seiten gesehen wurden;
anderenfalls muB3 T zuriickgesetzt werden.

Um die Riicksetzwahrscheinlichkeit moglichst gering zu halten, miissen einer TA natiirlich auch die
in anderen Rechnern durchgefiihrten Anderungen zuginglich gemacht werden. Dazu kann die Tat-
sache genutzt werden, da8 der in der Validierungsaufforderung enthaltene Write-Set anzeigt, welche
Seiten eine TA #ndern mdchte. Fiir diese Seiten kann dann in der Objekttabelle vermerkt werden, an
welchem Rechner die aktuelle Version anzufordern ist (Propagate-on-Demand), wenn die TA erfolg-
reich beendet ist. Allerdings zeigt der Write-Set auch hier nur *mogliche’ Anderungen an, da die TA
noch an einem anderen Rechner scheitern kann. Der Zugriff auf solche Seiten, die zum Write-Set
einer lokal erfolgreich validierten TA gehéren, soll wieder bis zum Bekanntwerden des TA-Ausgangs
blockiert werden, um unnétige Riicksetzungen zu verhindern. Diese Blockierungen kénnen ebenfalls
mit der Objekttabelle vorgenommen werden, so da8 sich fiir einen Blockeintrag in dieser Tabelle ins-
gesamt folgender Aufbau ergibt:

BLOCK-ID: ... .

LAST-MODIFIER: TA-Nummer der letzten erfolgreichen Anderungs-TA;

MODIFYING-PROCESSOR: Rechner, an dem LAST-MODIFIER ausgefiihrt wurde;

IN-DOUBT: Boolean; (* zeigt an, ob eine Anderung einer lokal validierten TA beabsichtigt ist *)

POSSIBLE-UPDATER: TA-Nummer der semi-committed TA, die den Block éndern will;
WAITING-LIST: Liste lokaler TA, die darauf warten, daf3 IN-DOUBT=false gilt;

Damit ist bei Zugriff auf einen Block B in Rechner P folgende Prozedur durch eine TA T anzuwen-
“den:

if (Kopie von B in T's TA-Puffer) then (greife darauf zu);
else do;
if (Eintrag fiir B in P’s Objekttabelle) then do;
if IN-DOUBT(B) then (fiige T an WAITING-LIST(B) an);
else if MODIFYING-PROCESSOR(B) = P then (lese B vom Systempuffer oder von Platte);
else if (Kopie von B in lokalem Systempuffer) und (Zeitstempel der Kopie =
LAST-MODIFIER(B) ) then (benutze Kopie); (* B wurde bereits angefordert *)
else (fordere B bei MODIFYING-PROCESSOR(B) an);
end; (* Blockeintrag vorhanden *)
else (lese B vom Systempuffer oder von Platte);
end;

Zur Aktivierung blockierter TA sind auch hier die Rechner iiber den Ausgang einer Anderungs-TA
zu informieren, z.B. mit einer Broadcast-Nachricht. Diese Mitteilungen kénnen dabei nach Ende der
Update-TA gesendet werden, so daB sich dadurch die Antwortzeit der TA nicht erhoht; zur Redu-
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zierung des Kommunikations-Overhead kann auch eine Biindelung vorgesehen werden. Allerdings
fiihrt ein Biindeln dieser (Broadcast-)Nachrichten auch zu erhShten Wartezeiten blockierter TA, so
dafB} sich deren Antwortzeit verschlechtert. Insgesamt ergeben sich zur Abarbeitung einer TA T in
einem Rechner P folgende Schritte:

Lesephase fiir T; (* Unterbrechungen moglich wegen POSSIBLE-UPDATERs *)
sende Broadcast-Nachricht mit Validierungsaufforderung;
lokale Validierung in P mit Bestimmung der TA-Nummer n(T);
empfange Validierungsergebnisse der anderen Rechner;
if (eine der Validierungen gescheitert) then (setze T zuriick);
else do;
speichere n(T) in den Seiten aus WS(T);
Schreibphase;
end’. .
if (T ist Anderungs-TA) then (sende Broadcast-Nachricht mit Validierungsausgang fiir T);
(* moglicherweise verzigert *)

Das Scheitern von T braucht dabei nur den Rechnern gemeldet zu werden, an denen T erfolgreich
validiert hatte.

Die (lokale) Validierung fiir T an einem der Rechner sieht aus wie folgt:

VALID := true;
<< for all r in RS(T) do;
if (Eintrag fiir r in lokaler Objekttabelle) and
( ts(r,T) < LAST-MODIFIER(r) or IN-DOUBT(r) ) then VALID := false;
end;
if VALID then do,
for all w in WS(T) do;
IN-DOUBT(w) := true;  (* Eintrag fiir w ggf. vorher anlegen *)
POSSIBLE-UPDATER(w) := T;
end;
end; >>

Der Algorithmus zeigt, daB die Validierung von T auch scheitert, wenn fiir eine der referenzierten
Seiten IN-DOUBT gesetzt ist, weil optimistischerweise davon auszugehen ist, daB der POSSIBLE-
UPDATER erfolgreich sein wird. Eine Verzdégerung von T (um das Riicksetzen eventuell zu um-
gehen) bis das Schicksal des POSSIBLE-UPDATER bekannt ist, ist wenig ratsam, da dann auch alle
weiteren Validierungen zu verzogern wiren.

Wie beim zentralen Validierungsschema konnen auch hier die Broadcast-Nachrichten, mit denen das
erfolgreiche Ende einer Update-TA angezeigt wird, dazu benutzt werden, daB neben der Aktivierung
wartender TA veraltete Seiten weggeworfen werden und TA, die auf veraltete Seiten zugegriffen
haben, sogleich abgebrochen werden. Durch die frithzeitige Riicksetzung dieser TA wird wieder un-
notige Arbeit eingespart; fiir TA, die ihre Lesephase durchstehen, ergibt sich dagegen eine hohe
Erfolgsaussicht fiir die noch vorzunehmenden Validierungen. Im einzelnen werden folgende Aktionen
durchgefiihrt, wenn der Validierungsausgang der Anderungs-TA T mitgeteilt wird:
if (T war erfolgreich) then do;

for all w in WS(T) do;
entferne Kopie von w aus dem Systempuffer, falls vorhanden; (* invalidierte Kopie *)
IN-DOUBT(w) := false;
LAST-MODIFIER(w) := n(T);
MODIFYING-PROCESSOR(w) := Rechner, an dem P ausgefiihrt wurde;
setze alle laufenden TA Tj mit (w in RS(Tj)) zuriick;
aktiviere wartende TA in WAITING-LIST(w);
end;
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end;
else do; (* T wurde zuriickgesetzt *)
for all w in WS(T) do;
IN-DOUBT(w) := false;
aktiviere wartende TA in WAITING-LIST(w);
end;
end;

Diese Aktionen sind natiirlich auch an dem Rechner vorzunehmen, an dem T ausgefiihrt wurde.
Allerdings werden an diesem Rechner die Riicknahme der Blockierungen (durch Setzen von IN-
DOUBT=false) und die Aktivierung wartender TA bis nach AbschluB der Schreibphase verzogert.
Damit kénnen dann (analog zum zentralen Fall) die Schreibphasen innerhalb eines Rechners parallel
durchgefiihrt werden. Denn da die Validierung scheitert, falls auf Blocke mit gesetztem IN-DOUBT
zugegriffen wurde, konnen nur TA mit disjunktem Write-Set gleichzeitig die Berechtigung einer
Schreibphase erlangen.

Die Ausschreibkoordinierung ist auch hier wegen der Broadcast-Meldung iiber vorgenommene Seiten-
dnderungen unproblematisch; es darf nur kein Ausschreiben gednderter Seiten erfolgen, bevor die
anderen Rechner iiber die Anderungen informiert sind und damit ihre veralteten Kopien weggeworfen
haben. Das Ausschreiben gednderter Seiten sollte ebenfalls wieder allen Rechner mit einer der
ohnehin zu sendenden Broadcast-Nachrichten (Biindelung) mitgeteilt werden. In diesem Fall kdnnen
die entsprechenden Eintrige aus den Objekttabellen geloscht werden, da die aktuelle Seite von Platte
eingelesen werden kann und der Eintrag auch zur Validierung nicht mehr benétigt wird (da die TA,
die auf die veraltete Versionen zugegriffen haben, bereits zuriickgesetzt sind). Damit konnen dann die
Anzahl der Eintrige in den Objekttabellen als auch das Ausmalf} vergeblicher Seitenanforderungen
klein gehalten werden.

Die in den Objekttabellen repliziert gefiibrten Informationen iiber beabsichtigte und durchgefiihrte
Anderungen erlauben eine sehr einfache REDO-Recovery nach einem Rechnerausfall mit einem
Mindestma an Behinderungen fiir die TA-Verarbeitung auf den iiberlebenden Rechnermn. Denn
wihrend der Crash-Recovery fiir einen ausgefallenen Rechner P braucht nur der Zugriff auf die Sei-
ten blockiert zu werden, fiir die P in den Objekttabellen als MODIFYING-PROCESSOR vermerkt ist
bzw. fiir die eine TA aus P als POSSIBLE-UPDATER gefiihrt wird. Die REDO-Recovery beschrinkt
sich auch ausschlieBlich auf diese Seiten, wobei mit der lokalen Log-Datei von P festgestellt werden
kann, welche der als POSSIBLE-UPDATER vermerkten TA noch erfolgreich zu Ende gekommen
sind. Nach Einbringen der aktuellen After-Images fiir diese Seiten kdnnen dann die Blockierungen
aufgehoben und die TA-Verarbeitung ungehindert fortgesetzt werden.

9.2.3 Primary-Copy-artige Synchronisation

Trotz der Vorteile des Broadcast-Schemas im Vergleich zu den Token-Ring-Protokollen wird damit
ein hoher Kommunikations- und Validierungsaufwand eingefiihrt, da jede TA an jedem Rechner vali-
diert wird. Der Synchronisationsaufwand steigt daher quadratisch mit der Rechneranzahl, was hohe
TA-Raten und modulare Wachstumsfihigkeit gleichermaBen erschwert. Durch Anwendung - einer
Primary-Copy-artigen Synchronisation 148t sich aber nun gliicklicherweise der Kommunikations- und
Validierungsaufwand erheblich begrenzen. Denn wendet man auch bei optimistischer Synchronisation
eine Verteilung der Synchronisationsverantwortlichkeit mittels einer PCA-Zuordnung an, dann braucht
eine TA prinzipiell nur noch an den Rechnern zu validieren, welche die PCA fiir mindestens ein
Objekt aus dem Read-Set der TA besitzen. Insbesondere kann dann eine TA vollig lokal synchroni-



135

siert werden, wenn alle referenzierten Objekte zur Partition des eigenen Rechners gehoren. Die dahin-
tersteckende Idee ist offenbar analog zu DB-Distribution-Systemen, bei denen eine TA auch nur an
den Rechnern zu validieren braucht, deren Daten (durch Sub-TA) referenziert wurden. Bei der PCA-
Verteilung handelt es sich jedoch nur um eine logische Verteilung fiir Synchronisationszwecke, die
bei Bedarf flexibel angepafit werden kann (s. Kap. 7).

Allerdings 148t sich die Primary-Copy-artige Synchronisation wegen der Veralterungsproblematik
nicht fiir die FOCC-Strategie, bei der nur Anderungs-TA validieren, anwenden. Denn auf eine Vali-
dierung von Lese-TA kann bei FOCC nur verzichtet werden, wenn eine Anderungs-TA auf allen
Rechnern validiert und damit auch in jedem Rechner fiir Lese-TA Zugriffe auf zu #ndernde Seiten
entdeckt bzw. durch Blockieren bis zum Ende der Update-TA verhindert werden konnen. Wiirden
nun Anderungs-TA nur noch auf einem Teil der Rechner validieren, dann konnten Lese-TA in
anderen Rechnern erfolgreich zu Ende kommen, obwohl sie auf invalidierte Seiten zugegriffen haben.

Bei BOCC+ dagegen ldft sich die Primary-Copy-Idee gewinnbringend einsetzen, da hierbei auch
Lese-TA zu validieren haben. Im néchsten Abschnitt zeigen wir zunichst, wie das in 9.2.2 vorge-
stellte Broadcast-Validierungsverfahren fiir die Primary-Copy-artige Synchronisierung anzupassen ist.
In 9.2.3.2 gehen wir dann auf eine Kombination dieses Protokolls mit dem Primary-Copy-Sperrver-
fahren ein.

9.2.3.1 Broadcast-Validierung bei Primary-Copy-artiger Synchronisation

In dem verbesserten Validierungsschema wird die Objekttabelle in leicht abgewandelter Weise ver-
wendet als oben geschildert. Bei der Primary-Copy-artigen Synchronisation ist ndmlich nur dem
PCA-Rechner der LAST-MODIFIER fiir gednderte Seiten stets bekannt, wihrend die anderen Rech-
ner erst bei dem erfolgreichen Ende einer Update-TA mit einer Broadcast-Nachricht von den vorge-
nommenen Anderungen unterrichtet werden. Die Felder IN-DOUBT und POSSIBLE-UPDATER
konnen folglich auch nur fiir Seiten der lokalen Partition gefiihrt werden. Dagegen brauchen zur Iden-
tifizierung einer Seitenversion bzw. zum Erkennen eines Zugriffs auf eine veraltete Seite keine ein-
deutigen TA-Nummern mehr benutzt werden; vielmehr geniigt es, den (eindeutigen) Bezeichner des
letzten Anderers als Versionsidentifikation in den Seiten zu fiihren (*). Dies ist mdoglich, da der
Zugriff auf eine veraltete Seite bereits dann vorliegt, wenn der in der referenzierten Seitenkopie vor-
liegende TA-Name nicht mit dem Name der TA iibereinstimmt, der beim PCA-Rechner als LAST-
MODIFIER gefiihrt ist.

Die Validierung einer TA T an Rechner P sieht nun folgendermaBen aus (RS(T,P) und WS(T,P)
bezeichnen die Seiten von RS(T) bzw. WS(T), fiir die P die PCA hilt):

VALID := true; .
<< for all r in RS(T,P) do;
if (Eintrag fiir r in P’s Objekttabelle) and
( ts(r,T) # LAST-MODIFIER(r) or IN-DOUBT(r) ) then VALID := false;
end;
if VALID then do;
if RS(T,P) = RS(T) then (* T muf3 nur an P validieren *)
Jor all w in WS(T) do;
LAST-MODIFIER(w) := T,

* Es konnte auch wieder ein einfacher Zzhler pro Seite benutzt werden, der bei jeder Anderung erhoht wird
(7.3).
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MODIFYING-PROCESSOR(w) := Rechner, an dem T ausgefiihrt wurde;
end;
else for all w in WS(T,P) do;
IN-DOUBT(w) := true;
POSSIBLE-UPDATER(w) := T;
end,
end; >>

Der Algorithmus zeigt, daB jedes Element von T’s Read-Set nur noch bei der Validierung am PCA-
Rechner zu beriicksichtigen ist, also nicht mehr wie oben in jedem Rechner. Daher ergibt sich fiir die
gesamte Validierung derselbe Aufwand wie beim urspriinglichen Broadcast-Validierungsschema
bereits fiir einen Rechner. Mit anderen Worten, der Validierungsaufwand konnte um den Faktor N (=
Anzahl der Rechner) reduziert werden.

Wenn TA T nur Objekte aus der Partition des Rechners P referenziert hatte, dann braucht T nur an
diesem Rechner (i.a. der eigene Rechner) zu validieren. Bei erfolgreicher Validierung konnen in die-
sem Fall die Felder LAST-MODIFIER und MODIFYING-PROCESSOR sogleich angepalt werden.
Nur wenn zwei oder mehr Rechner an T’s Validierung beteiligt sind, ist T’s Schicksal nach einer
erfolgreichen Validierung in P noch ungewif}; daher werden nur in diesem Fall zu dndernde Blocke
gesperrt (durch Setzen von IN-DOUBT).

Wie im Basisverfahren wird nach dem erfolgreichen Ende einer Anderungs-TA eine Broadcast-Nach-
richt an alle Rechner verschickt, um invalidierte Seiten aus den Systempuffern zu entfernen, die
Angaben, wo die gednderten Seiten erhiltlich sind, zu speichern, und um laufende TA zuriickzu-
setzen, die auf invalidierte Seiten zugegriffen haben. Das Zuriicksetzen von IN-DOUBT und die Akti-
vierung wartender TA ist dagegen nur noch in den (PCA-) Rechnern erforderlich, an denen die TA
validiert hat. Daher braucht auch das Scheitern einer Update-TA nur noch den (PCA-) Rechnern
gemeldet zu werden, an denen die TA erfolgreich validieren konnte.

Einige Aspekte des Primary-Copy-artigen Validierungsschemas sollen nun mit dem Beispiel in Abb.
9.1 illustriert werden. Abb. 9.1a zeigt dabei die Situation, in der die aktuelle Kopie von Block B in
den Systempuffern der Rechner P1 und P3 vorliegt. Die Objekttabellen (OT) der Rechner zeigen an,
daB die letzte erfolgreiche Anderung von B von einer TA T1 in P3 vorgenommen wurde. In Rechner
P3, der die PCA fiir B besitzt, gibt die Objekttabelle noch an, daB zu dem Zeitpunkt keine TA eine
Anderung angemeldet hat (IN-DOUBT = false). Fiir eine TA T2 in P1, die B dndern méchte, soll nun
eine Validierung vorgenommen werden. Dabei wird angenommen, da3 T2 auch Objekte der lokalen
Partition referenziert hat, so da die TA sowohl in P1 als in P3 validieren muB. Abb. 9.1b zeigt die
Situation nach der erfolgreichen Validierung von T2 in P3. Dabei wurde fiir den Blockeintrag von B
in P3’s Objekttabelle IN-DOUBT = true und POSSIBLE-UPDATER = T2 gesetzt, da T2 noch an P1
scheitern kann. Zu beachten ist hierbei, daB mit dem Setzen von IN-DOUBT nur TA in P3 vom
Zugriff auf B abgehalten werden, nicht dagegen aber TA in P1 und P2.

Abb. 9.1c schlielich zeigt das Szenarium, nachdem alle Rechner dariiber informiert wurden, da3 T2
erfolgreich beendet wurde. In den Objekttabellen wurden die Felder LAST-MODIFIER und MODI-
FYING-PROCESSOR nach T2 bzw. P1 abgeiindert, und in P3 wurde IN-DOUBT zuriickgesetzt. In
P1 wurde die geéinderte Seite B von T2’s TA-Puffer in den Systempuffer gebracht, wobei die alte
Kopie von B iiberschrieben wurde; die veraltete Kopie von B in P3 wurde weggeworfen. Wire T2

bei der Validierung gescheitert, dann wire der in Abb. 9.1a dargestellte Zustand wiederhergestellt
worden.
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Abb. 9.1: Beispielszenarien zur PCA-artigen Broadcast-Validierung

Mit dem vorgestellten Verfahren wird auch eine schnellere Behandlung von Rechnerausfillen mog-
lich als etwa mit dem Primary-Copy-Sperrverfahren (7.5). Wenn ein Rechner P ausfillt, der die PCA
zu Partition D hielt, dann werden fiir die Dauer der Recovery séimtliche Validierungen, die Objekte
der Partition D betreffen, sowie Zugriffe zu Seiten, fiir die P als MODIFYING-PROCESSOR gefiihrt
wird, verzogert; TA, die auf eine Validierungsantwort von P warten, werden als gescheitert erklirt.
Die Recovery kann verglichen mit PCL schneller durchgefiihrt werden, da kein REDO fiir die
gesamte Partition D notwendig ist, sondern nur fiir relativ wenige Seiten, die in P zuletzt geindert
wurden. Dabei ist zwischen Seiten der Partition D und anderen Seiten zu unterscheiden. Fiir Seiten,
die nicht in D liegen, kennen die iiberlebenden (PCA-) Rechner den genauen Anderungszustand:
hierbei ist ein REDO notwendig fiir alle Seiten, fiir die P im PCA-Rechner als MODIFYING-
PROCESSOR vermerkt ist bzw. fiir die eine TA aus P als POSSIBLE-UPDATER angegeben ist, fiir
die P’s Log-Datei ein erfolgreiches Ende ausweist. Fiir Partition D dagegen wird P in den iiber-
lebenden Rechnern nur fiir die Seiten als MODIFYING-PROCESSOR gefiihrt, deren erfolgreiche
Anderung vor dem Ausfall noch durch eine Broadcast-Nachricht mitgeteilt wurde. Daher ist auBer fiir
diese Seiten noch ein REDO fiir jene Seiten aus D vorzunehmen, deren erfolgreiche Anderung in P
noch nicht mitgeteilt wurde und die mit P’s Log-Datei ermittelt werden konnen. Nach Abschlu8 der
REDO-Aktionen wird fiir die noch nicht gemeldeten Anderungen in D eine Broadcast-Nachricht ge-

sendet, um alle noch nicht validierten TA zuriickzusetzen, die auf die invalidierten Seiten zugegriffen
haben.

Mit dem verbesserten Verfahren steigt der Validierungsaufwand nur noch linear mit der Anzahl der
Rechner; ebenso konnte der Kommunikations-Overhead stark verringert werden, da weniger Rechner
die Validierungsaufforderung empfangen bzw. eine Antwort darauf senden miissen. Insbesondere fiir
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kurze TA und mit einem wirkungsvollen TA-Routing diirften viele TA vollkommen lokal ausgefiihrt
und synchronisiert werden konnen. Die Reduzierung des Synchronisations-Overheads (der in 9.3
quantifiziert wird) fithrt so auch zu einem verringerten Wettbewerb um CPU-Zuteilung und damit zu
besseren Antwortzeiten; der eingesparte Overhead erleichtert dariiber hinaus ein modulares Wachstum
und erlaubt hohere TA-Raten. Die Anzahl der Riicksetzungen kann dagegen leicht zunehmen, da der
Zugriff auf zu dndernde Objekte nur im PCA-Rechner (durch Setzen von IN-DOUBT) verhindert
wird. In den anderen Rechnern wird daher der Zugriff zu veralteten Seiten etwas wahrscheinlicher.

9.2.3.2 Kombination mit dem Primary-Copy-Sperrverfahren

Durch die Nutzung des Primary-Copy-Konzeptes in obigem Verfahren wird es nun auch sehr einfach
moglich, eine Kombination mit dem Primary-Copy-Sperrverfahren selbst vorzunehmen, wie sie in
konflikttrichtigeren Anwendungen ratsam ist. Damit konnen dann die Vorteile beider Verfahren
potentiell vereint werden. Eine pessimistische Synchronisation, die aufler bei Deadlocks das Durch-
kommen einer TA garantiert, empfiehlt sich v.a. fiir bereits gescheiterte TA (zur Vermeidung zyk-
lischer Restarts) sowie lange (Update-) TA, fiir die eine hoéhere Konfliktwahrscheinlichkeit besteht.
Die anderen TA konnen optimistisch synchronisiert werden, um kurze Antwortzeiten und einen ver-
ringerten Kommunikations-Overhead zu ermoglichen. Der Preis fiir diese Flexibilitit ist jedoch
wieder eine erhohte Komplexitit des Verfahrens (globale Deadlock-Erkennung, schwierigere Crash-
Recovery).

Bei dem kombinierten Verfahren sind die Blockeintrige der Objekttabelle des PCA-Rechners um die
bendtigten Sperrinformationen (gewidhrte Sperren, wartende Sperranforderungen) zu erweitern. Wie
bei PCL sollen dabei Lese- und Schreibsperren unterschieden werden, die bis zum TA-Ende gehalten
werden. Weiterhin sollen auch pessimistische TA ihre Anderungen in einem privaten TA-Puffer
durchfiihren, um keine ’schmutzigen’ Daten fiir optimistische TA zugiinglich zu machen.

Die Validierung einer optimistisch synchronisierten TA T ist nun weitgehend so wie in 9.2.3.1 be-
schrieben, wobei die Validierung jetzt auch bei unvertriiglichen Sperrgewihrungen scheitert (wodurch
sich das Riicksetzrisiko fiir optimistische TA vergréBert). So scheitert T’s Validierung nicht nur, wenn
auf eine veraltete Seitenkopie zugegriffen wurde oder fiir einen Block aus RS(T) IN-DOUBT gesetzt
ist, sondern auch wenn eine Schreibsperre fiir ein Read-Set-Element gewihrt ist oder eine Lesesperre
fiir ein Objekt aus WS(T) vergeben wurde.

Sperranforderungen werden aufgrund optimistischer TA nur verzdgert, wenn IN-DOUBT gesetzt ist,
da dann die erfolgreiche Validierung bereits bestitigt ist. Die Bearbeitung einer Sperranforderung
einer TA T fiir ein Objekt x im PCA-Rechner sieht daher im wesentlichen wie folgt aus:

<< GRANTED := true;

if (Blockeintrag fiir x vorhanden) then do;

if IN-DOUBT(x) or (unvertrigliche Sperre gewdhrt)
then do;
GRANTED := false;

Fiige T in GLOBAL-WAIT-LIST(x) ein;
end;
end;
if GRANTED then do;

aktualisiere Informationen iiber gewdhrte Sperren;

wenn externe TA, sende LOCK-RESPONSE;
end; >>
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Da auch pessimistische TA bei gesetztem IN-DOUBT verzogert werden, sind sie natiirlich zu akti-
vieren, sobald das Schicksal des POSSIBLE-UPDATERs feststeht. Wartende optimistische TA wer-
den in diesem Fall nur dann gestartet, wenn keine unvertriglichen Sperren gewihrt werden, anderen-
falls werden sie sofort zuriickgesetzt.

Fiir pessimistische TA bietet sich zur Behandlung des Veralterungsproblems auch eine Propagate-on-
Demand-Strategie an mit einer Erkennung invalidierter Seiten iiber Zeitstempel (s. 7.3). Dabei wird in
einer Sperranforderung mitgeteilt, ob die betreffende Seite bereits im Systempuffer vorliegt und wenn
ja in welcher Version. Damit kann dann der PCA-Rechner entscheiden (iiber LAST-MODIFIER), ob
die Seite veraltet oder aktuell ist. Bei veralteter oder fehlender Seite wird die giiltige Seite bei dem
jeweiligen Rechner angefordert, sobald die Sperre gewihrt ist. Die alternative Vorgehensweise, bei
der simtliche Anderungen zum PCA-Rechner iibertragen werden, ist prinzipiell auch méglich; dabei
miissen dann aber auch optimistisch synchronisierte TA ihre Anderungen (mit der Validierungs-
aufforderung) zum PCA-Rechner schicken. Diese Ubertragungen waren dann aber umsonst, wenn die
TA bei der Validierung scheitert.

Beim Freigeben von Sperren werden ggf. in der GLOBAL-WAIT-LIST wartende pessimistische TA
aktiviert. Fiir X-Sperren werden die Felder LAST-MODIFIER und MODIFYING-PROCESSOR neu
besetzt; auBerdem konnen wieder alle lokal aktiven, optimistischen TA zuriickgesetzt werden, die
noch eine veraltete Seitenkopie gesehen haben. Fiir pessimistische Anderungs-TA wird nach TA-Ende
ebenfalls in einer Broadcast-Nachricht fiir die optimistischen TA mitgeteilt, welche Seiten geéndert
wurden, damit sie den Zugriff auf veraltete Seiten umgehen konnen. Diese Nachrichten kénnen wie
iiblich gebiindelt iibertragen werden.

9.3 Abschiitzung des Validierungs- und Kommunikationsaufwandes

Ein fiir die Leistungsfihigkeit eines Synchronisationsprotokolls wesentlicher Punkt ist der zur Syn-
chronisation notwendige Aufwand. Obwohl fiir die vorgestellten optimistischen Protokolle dazu
bereits einige tendenzielle Aussagen gemacht wurden, soll der mit ihnen eingefiihrte Instruktions-
bedarf fiir Validierung und Kommunikation (ohne Anfordern von Seiten) auch zur besseren Ver-
gleichbarkeit jetzt genauer abgeschitzt werden. Dazu werden folgende Gré8en benutzt:

Anzahl der Rechner

Durchsatz pro Rechner (#TA/s)

Anteil von Anderungs-TA (0 <=f<=1)

mittlere Anzahl der Rechner, deren Partitionen bei Primary-Copy-artiger Synchronisation
von einer TA referenziert werden (1 <= p <= N)

mittlere Anzahl von Instruktionen zur Verarbeitung einer TA (ohne Synchronisation)
mittlere Anzahl von Instruktionen fiir das Senden oder Empfangen einer Nachricht
mittlere Anzahl von Instruktionen fiir die Validierung einer TA (inklusive Anpassung
der benétigten Datenstrukturen) im zentralen Fall

<RE T Az

Um die Formeln iiberschaubar zu halten, wurden bewuBt einige Vereinfachungen in Kauf genommen.
So ist der mittlere Validierungsaufwand V nur dann als konstant wihlbar, wenn er unabhingig von
der TA-Rate bzw. von eingestellter Parallelitit und Rechneranzahl ist. Dies ist bei BOCC+ der Fall
und 148t sich fiir FOCC bei geeigneten Datenstrukturen /Pei86, Rah87b/ zumindest in Anniherung
erreichen. Fiir die Kommunikationskosten wird angenommen, dafl ein SEND' genauso teuer ist wie ein
RECEIVE; es wird auch nicht unterschieden zwischen dem Senden einer Broadcast-Nachricht (bzw.
Multicast) und dem einer einfachen Nachricht.
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Fiir den Instruktionsbedarf I pro TA gilt:
I=L + Isync
mit Isync = Icomm + Ival

Dabei bezeichnen Isync, Icomm, Ival den Instruktionsbedarf zur Synchronisation, fiir Kommunikation
bzw. zur Validierung. Der (minimale) Instruktionsbedarf pro Rechner ist dann I * T, wobei jedoch
die CPU-Kapazitit entsprechend groBer sein muB, da sinnvollerweise die Auslastung nicht iiber 80 %
liegen sollte. Der Gesamtinstruktionsbedarf fiir alle Rechner IT (ITsync, ITcomm, ITval) ergibt sich
aus I (Isync, Icomm, Ival) durch Multiplikation mit N*T.

Zentrale Validierung (9.1)
Wihrend der Validierungsaufwand hier nur auf dem ZVK anfillt, ist beim Kommunikationsaufwand
zu unterscheiden zwischen ZVK und den Verarbeitungsrechnern (VAR).
Fiir die Validierung ergibt sich der gleiche Aufwand wie im Ein-Rechner-Fall:
Ival = V.

Fiir jede TA ist zur Durchfiihrung der Validierung eine Nachricht im VAR zu senden und im ZVK

eine zu empfangen, Fiir Anderungs-TA schickt der ZVK eine Antwort an alle Rechner, fiir Lese-TA
nur an einen:

Icomm (ZVK) = 2*K

Icomm (VAR) = [1 + £*N + (1-f)] * K = [2 + f*(N-1)] * K

Icomm = Icomm (ZVK) + Icomm (VAR) = [4 + f*(N-1)] * K
Der Kommunikations- und Validierungsaufwand auf dem ZVK ist also unabhiéngig von N und steigt
daher nur linear mit der TA-Rate bzw. der Anzahl der Rechner.

Token-Ring-Ansatz mit FOCC (9.2.1)
Hierbei erfordert jede Validierung, die nur von Anderungs-TA vorzunehmen ist, N Nachrichten, die
empfangen und gesendet werden miissen (2*N*K Instruktionen); auBerdem wird das Validierungs-
ergebnis noch mit einer Broadcast-Nachricht an N-1 Rechner geschickt (1 SEND, N-1 RECEIVE ->
N#*K Instruktionen). Bei den Formeln bleiben die Auswirkungen einer Biindelung unberiicksichtigt,
kénnen jedoch durch Division durch den mittleren Biindelungsfaktor B einfach eingebracht werden.
Zu beachten ist, daB bei dem Token-Ring-Ansatz B < 1 gelten kann, weil ndmlich auch ’leere’ Bucks
zirkulieren konnen!

Ival =f*N*V

Icomm =3 *f* N * K

Broadcast-Validierung (9.2.2)
Hierbei soll sowohl die Realisierung mit BOCC+ als mit FOCC betrachtet werden. Die Broadcast-
Validierung erfordert einen hoheren Kommunikationsbedarf als das Token-Ring-Schema, da die Mit-
teilung nach einer lokalen Validierung eine eigene Nachricht erfordert. Fiir jede zu validierende TA
erfolgt ein Broadcast-Send zum Starten der Validierungen, 2*(N-1) Kommunikationsoperationen zum
Senden und Empfangen der Validierungsergebnisse und fiir Anderungs-TA nochmals 1+(N-1)=N
Operationen zum Mitteilen des Ergebnisses.
Fiir BOCC+ ergibt sich somit folgender Kommunikationsbedarf pro TA:

Icomm = [N + 2*(N-1) + £*N] * K = [(3+)*N-2] * K
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Da eine TA an jedem Rechner vollstindig zu validieren ist, bekommt man den N-fachen Validie-
rungsaufwand verglichen mit dem zentralen Fall:
Ival = N*V

Bei FOCC dagegen reduziert sich der Aufwand, da nur Anderungs-TA zu validieren haben:
Icomm =f * (4*N - 2) * K
Ival=f*N*V

Primary-Copy-artige Synchronisation (9.2.3.1)
Bei diesem Verfahren reduziert sich der Kommunikationsaufwand verglichen mit der Broadcast-Vali-
dierung fiir BOCC+, da nur p Rechner bei der Validierung zu beriicksichtigen sind. Daher empfangen
nur p-1 Rechner eine Validierungsaufforderung und senden eine Antwort darauf:

Icomm = [p + 2*(p-1) + f*N] * K = [3*p + f*N - 2] * K

Der Validierungsaufwand entspricht dem des zentralen Falls, da jedes Read-Set-Element bei der Vali-
dierung nur einmal beriicksichtigt wird (am PCA-Rechner):
Ival = V.

Vergleich

Die Unterschiede zwischen den Verfahren werden klarer, wenn wir den Gesamtaufwand fiir
’typische’ Parameterbesetzungen ermitteln:

N=2,10

T = 100 (-> 200 bzw. 1000 TA/s)
0.5

12/25firN=2/10
100000

500 / 5000

1000

< RO o
oW

Der Wert K=500 ist typisch fiir modernere, nachrichtenorientierte Betriebssysteme, wihrend K=5000
fiir groBe Mainframe-Betriebssysteme realistischer sein diirfte. Der Wert von p hiingt neben der TA-

Last i.a. auch von N ab, da es mit zunehmender Rechneranzahl immer schwieriger wird, eine hohe
Lokalitit in jedem Rechner zu unterstiitzen.

Fiir die fiinf betrachteten Verfahren ergibt sich mit den angegebenen Parameterbesetzungen folgender
Gesamtinstruktionsbedarf (N Rechner) fiir Kommunikation und Validierung (alle Angaben in MIPS):

= 2 = 10
ITcomm ITval ITcomm ITval
K=500 K=5000 K=500 K=5000
ZV-BOCC+ 0.45 4.5 0.2 4.25 42.5 1.0
TR-FOCC 0.3 3.0 0.2 .5 75.0 5.0
BC-BOCC+ 0.5 5.0 0.4 16.5 165.0 10.0
BC-FOCC 0.3 3.0 0.2 9.5 95.0 5.0
PCA-BOCC+ 0.26 2.6 0.2 5.25 52.5 1.0

Die Tabelle verdeutlicht, dal mit dem zentralen Validierungsschema (ZV-BOCC+) bei mehr als zwei
Rechnern der geringste Overhead fiir Validierung und Kommunikation anfillt, da dieser Aufwand
hierbei nur linear mit der Rechneranzahl zunimmt. Von den verteilten Protokollen werden mit der
Primary-Copy-artigen Synchronisation (PCA-BOCC+) die besten Ergebnisse, v.a. bei groferer Rech-
neranzahl (N=10) moglich, da hiermit ein mit N quadratisch zunehmender Synchronisations-Overhead
vermeidbar ist. Dieses Problem hat auch der Token-Ring-Ansatz (TR-FOCC), der aber fiir wenige
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Rechner (2-4) noch relativ geringe Kommunikationskosten verspricht; v.a. fiir N>2 wirkt sich aber
die fehlende Parallelitéit bei den Validierungen negativ auf die Antwortzeiten aus. Die reinen Broad-
cast-Validierungen (BC-BOCC+, BC-FOCC) verursachen erwartungsgemif den hichsten Kommuni-
kations- und Validierungs-Overhead; deshalb wurde fiir diese Verfahren auch die Verbesserung iiber
die Primary-Copy-artige Synchronisation vorgeschlagen. So werden mit BC-BOCC+ fiir N=10 und
K=5000 bereits 165 MIPS nur fiir Kommunikation verbraucht (verglichen mit 100 MIPS (=N*T*L)
zur reinen TA-Verarbeitung ohne Synchronisation), wohingegen bei PCA-BOCC+ weniger als ein
Drittel dieses Aufwandes ausreicht; daneben konnte auch der Validierungsaufwand um den Faktor 10
(N) reduziert werden.

Fiir K=5000 wird der Synchronisations-Overhead eindeutig von den Kommunikationskosten be-
stimmt; in diesem Fall erscheint eine Biindelung unabdingbar. Dabei ist zu beachten, daB der Token-
Ring-Ansatz eine weitaus weniger flexible Biindelungsméglichkeit gestattet als die anderen Verfahren.
Denn die Biindelung 18t sich dabei im wesentlichen nur iiber die Token-Verweilzeiten steuern, die
jedoch einen bestimmten Grenzwert nicht iiberschreiten diirfen. Daneben verursacht das Senden des
Tokens Kommunikationsvorgédnge, auch wenn keine Nachrichten zu verschicken sind.

Es ist klar, daB die einfachen Aufwandsabschitzungen keine abschlieBende Bewertung der opti-
mistischen Verfahren v.a. im Vergleich zu den Sperrverfahren zulassen. Denn zum einen blieben die
Kommunikationsvorginge zum Anfordern von Seiten in anderen Rechnern unberiicksichtigt; zum
anderen konnen nur dann zufriedenstellende Ergebnisse erwartet werden, wenn das AusmaB an Riick-
setzungen klein gehalten werden kann.
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10. Entwurfsalternativen und Optimierungsmoglichkeiten

In diesem Kapitel werden eine Reihe von Realisierungsalternativen und Erweiterungen fiir Synchroni-
sationsverfahren bei DB-Sharing diskutiert, die im bisherigen Verlauf von Teil III unberiicksichtigt
blieben, um die Darstellung der Protokolle nicht zu iiberfrachten. Dazu zihlen die Verwendung asyn-
chroner Sperranforderungen (10.1), Einsatz eines Mehrversionen-Konzepts (10.2), Beschrinkung auf
Konsistenzebene 2 (10.3) und Nutzungsmoglichkeiten einer nahen Rechnerkopplung (10.4). Danach
wird noch auf die Problematik einer Synchronisation auf Satzebene (10.5) sowie auf High-Traffic-
Elementen (10.6) eingegangen.

Eine allgemein verwendbare Optimierungsmoglichkeit wurde bereits bei dem erweiterten Pass-the-
Buck-Protokoll (8.3.2) angesprochen, nimlich die Beschrinkung auf einen Anderungsrechner. Dieser
Fall erleichtert die Behandlung des Veralterungsproblems und v.a. die Recovery. Daneben konnen
Lesezugriffe im Anderungsrechner stets lokal synchronisiert werden. Diese Vorteile machen die
Unterstiitzung dieses Spezialfalls fiir viele Anwendungen mit geringerer Anderungsfrequenz interes-
sant. Die weiteren Uberlegungen konzentrieren sich dennoch auf den allgemeinen Fall, bei dem jeder
Rechner Anderungen vornehmen darf.

10.1 Asynchrone Sperranforderungen

Wie in 6.4 hervorgehoben wurde, wirken sich v.a. synchrone Synchronisationsnachrichten leistungs-
mindernd aus, da sie zur Deaktivierung der TA sowie direkten Antwortzeitverschlechterungen fiihren.
Mit asynchronen Sperranforderungen /ReSh84/ sollen diese Nachteile umgangen werden, wobei sich
eine TA fiir einen extern zu gewihrenden Lock-Request nicht bis zum Eintreffen der Lock-Res-
ponse-Nachricht unterbricht, sondern weiterarbeitet, als sei die Sperre gewihrt worden. Damit entfal-
len die zur Deaktivierung und Aktivierung der TA notwendigen ProzeBwechsel (verringerter BS-
Overhead), so daBl die TA mit geringerem Instruktionsbedarf bearbeitet werden kann. Desweiteren
konnen die Antwortzeiten verkiirzt werden, da die TA wihrend der Sperranforderung weiterarbeitet
und nicht bis zur Sperrgewdhrung unterbrochen wird. Asynchrone Sperranforderungen bieten sich
dariiber hinaus zur Biindelung geradezu an, womit sich der Kommunikations-Overhead weiter redu-
zieren 1aBt.

Im einfachsten Fall setzt eine TA fiir alle lokal nicht behandelbaren Sperranforderungen einen asyn-
chronen Lock-Request ab, wobei dann spﬁtestené bei EOT auf die noch ausstehenden Sperrgewihrun-
gen zu warten ist; konnte eine Sperre nicht gewihrt werden bzw. wurde der Zugriff auf eine invali-
dierte Seite entdeckt, wird die TA zuriickgesetzt. Eine optimistische Synchronisation kann dabei
offenbar als Spezialfall des asynchronen Locking aufgefaBt werden, bei dem alle ’Sperranforde-
rungen’ erst bei EOT verschickt werden. Um das Riicksetzrisiko zu verringern, kann z.B. aber auch
vorgesehen werden, nur eine bestimmte Anzahl asynchroner Anforderungen zu verschicken und erst
weiterzuarbeiten, wenn alle ausstehenden Sperren gewihrt wurden. Allerdings ist dann dynamisch
dariiber zu entscheiden, ob eine externe Sperranforderung synchron oder asynchron gestellt werden
soll bzw. wieviele asynchrone Anforderungen ausstehen diirfen. Eine andere Verfeinerung besteht
darin, bei einer abgelehnten asynchronen Sperranforderung nicht die gesamte TA zuriickzusetzen,
sondern nur eine teilweise Riicksetzung vorzunehmen. Die Anwendbarkeit asynchroner Sperranforde-
rungen wird dadurch aber noch weiter erschwert, zumal nicht auf beliebige Punkte zuriickgesetzt
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werden kann (z.B. wegen Interaktion mit dem Benutzer bei Mehrschritt-TA). AuBerdem erfordert ein
Zuriicksetzen der Verarbeitung im TA-Programm und innerhalb des DBVS die Bereitstellung spe-
zieller (Betriebssystem-) Mechanismen.

Eine weitere Schwierigkeit bei asynchronen Sperranforderungen resultiert daher, daB zur Sicherstel-
lung der Serialisierbarkeit fiir die Gewéhrung einer asynchronen Sperranforderung nicht der Zeitpunkt
malBgeblich ist, zu dem iiber die Sperrgewéhrung entschieden wird, sondern der Zeitpunkt, zu dem die
Sperranforderung gestellt wurde /ReSh84/. Dies kann z.B. mit einem zentralen Sperrverfahren erreicht
werden, bei dem der ZLM eine ’Sperrgeschichte’ fiihrt, bei der die Zeitintervalle zwischen Sperrge-
wihrung und -freigabe aufgenommen werden. Damit kann dann iiber die Zuldssigkeit von asynchro-
nen Sperranforderungen, die stets mit dem Anforderungszeitpunkt zu versehen sind, entschieden wer-
den. Eine Alternative dazu ist ein Token-Ring-Ansatz, dhnlich dem Verfahren aus 9.2.1, bei dem
asynchrone Sperranforderungen mit dem Token herumgeschickt werden /ReSh84/. Bei Eintreffen des
Tokens priift dann ein Rechner, ob die mitgeschickten asynchronen Sperranforderungen mit lokal
gewihrten Sperren vertriglich sind oder nicht. Hat nach einem Ringumlauf keiner der Rechner einen
Sperrkonflikt festgestellt, dann ist die Sperranforderung erfolgreich, und die TA braucht nicht zuriick-
gesetzt zu werden.

Asynchrone Sperranforderungen scheinen primér bei einer FORCE-Ausschreibstrategie von Inter-
esse zu sein. In diesem Fall konnte z.B. auch die Sperranforderung parallel zum Einlesen einer Seite
von Platte losgeschickt werden, um eine TA nicht zweimal unterbrechen zu miissen. Bei NOFORCE
dagegen ist i.a. unbekannt, wo die aktuelle Version einer Seite vorliegt. Hier wird fiir gesinderte Sei-
ten mit Gewihrung der Sperre entweder die Seite selbst mitgeschickt, oder es wird angegeben, wo
die Anderung erhiltlich ist. Ein Zugriff auf eine lokal vorliegende Seitenkopie bzw. das Einlesen von
Platte wiirde daher oft zum Scheitern einer TA fiihren, selbst wenn die asynchrone Sperranforderung
gewihrbar wire.

Vor allem diese eingeschrinkte Tauglichkeit bei NOFORCE machen asynchrone Sperrverfahren fiir
uns weniger interessant. Den eingangs erwéhnten Vorteilen stehen daneben noch eine schwierige
Handhabung gegeniiber sowie eine komplexere Realisierung als fiir ein synchrones Sperrverfahren
oder ein rein optimistisches Protokoll.

10.2 Mehrversionen-Konzept bei DB-Sharing

Wie in 4.4 schon ausgefiihrt, konnen mit einem Mehrversionen-Konzept Lese-TA unsynchronisiert
bearbeitet werden, indem man ihnen durch Fiihren von Objektversionen den bei ihrem BOT giiltigen
DB-Zustand zur Verfiigung stellt. Die damit erreichbare Reduzierung der Konflikthdufigkeit und des
Synchronisationsaufwandes ist natiirlich fiir Mehrrechner-DBS wie DB-Sharing noch interessanter, da
hier bei N Rechnern eine hohere Parallelitidt (und damit i.a. eine héhere Konfliktwahrscheinlichkeit)
als bei einem Rechner vorliegt und die Synchronisierung wesentlich aufwendiger ist (Kommunika-
tion). Andererseits ist aber auch in verteilten Systemen die Selektion der bendtigten Versionen sowie
(bei DB-Sharing) die Verwaltung des Versionen-Pools schwieriger und aufwendiger als im zentrali-
sierten Fall. Fiir diese beiden Punkte werden nachher mogliche Losungsformen bei DB-Sharing disku-
tiert.

Zunichst sollen jedoch einige fiir die Realisierung eines Mehrversionen-Konzeptes wesentliche Imple-
mentierungsfragen angesprochen werden. Dabei ist die in /Cha82/ fiir zentralisierte Systeme vorge-
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schlagene Implementierung abzulehnen, da sie neben einer FORCE-Strategie die Fiihrung des Versio-
nen-Pools auf Platte (um ihn auch fiir die Recovery nutzen zu konnen) vorsieht. Dies fiihrt aber zu
einem hohen E/A-Aufwand, da jede Anderung zwei physische Schreibvorgiinge zum Einbringen des
Before-Images in den Versionen-Pool und zum Schreiben der aktuellen Seite (FORCE) verursacht;
ein dritter Schreibvorgang entsteht zum Schreiben des After-Images fiir die Platten-Recovery. We-
sentlich ist daher neben NOFORCE (bei dem i.a. nur die After-Images von Anderungen zu schreiben
sind) vor allem, daB zumindest der aktuellste Teil des Versionen-Pools im Hauptspeicher zu fiihren
ist, um ein schnelles Einbringen und Lesen von Versionen zu erlauben. Da die dlteren Versionen nur
eine begrenzte Zeit aufzuheben sind (s.u.), konnen diese Versionen oft nach kurzer Zeit weggeworfen
werden, so daf kein Ausschreiben notwendig ist (auf einen eventuell vorzusehenden Uberlaufbereich
fiir den Versionen-Pool auf Platte). Wird der Versionen-Pool im Hauptspeicher gehalten, dann konnen
die Versionen auch auf Satz- statt auf Seitenebene gefiihrt werden (bei DB-Sharing allerdings nur
bedingt). Dies verursacht zwar einen hoheren Verwaltungsaufwand, erlaubt aber neben einem
geringeren Speicherplatzbedarf v.a. eine Synchronisation der Anderungs-TA auf Satzebene, womit
natiirlich weniger Konflikte als bei seitenorientierter Synchronisierung entstehen.

Auffinden der benétigten Versionen bei DB-Sharing

Beim Zugriff auf ein Objekt durch eine Lese-TA T ist zu gewihrleisten, da die bei BOT von T
giiltige Objektversion zur Verfiigung gestellt wird. Dazu kommen im wesentlichen folgende Metho-
den in Betracht.

- In /Cha82,ChGr85/ wurde vorgesehen, daB bei jedem Objekt der (eindeutige) TA-Name des letzten
Anderers gespeichert wird. Daneben wurde fiir jede Lese-TA T eine CT-Liste (completed transac-
tion list) von Anderungs-TA gefiihrt, die bei BOT von T bereits beendet waren. Der Zugriff erfolgt
dann auf die jiingste Objektversion, fiir welche die Erzeuger-TA in der CT-Liste der Lese-TA vor-
kommt. Die Versionen eines Objekts sind hierzu - ausgehend von der aktuellen Version - in
umgekehrter zeitlicher Reihenfolge ihrer Entstehung verkettet.

Das Fiihren solcher CT-Listen ist fiir DB-Sharing jedoch sehr aufwendig, da hierzu das Commit
einer Anderungs-TA allen Rechnern vor TA-Ende (synchron) zu melden ist.

Eine andere Moglichkeit ist, fiir Anderungs-TA eindeutige TA-Nummern zu vergeben (zB. iiber
den Wert eines globalen Zihlers TNC wie bei BOCC+), die ihre Reihenfolge in der Serialisierungs-
reihenfolge wiederspiegeln und die auch als Versionsnummer in den geénderten Objekten abgelegt
~ werden. Eine Lese-TA braucht dann bei ihrem BOT nur die héchste bereits vergebene TA-Num-
mer ACT-TNC in Erfahrung zu bringen (bei einem zentralen Synchronisationsverfahren z.B. bei
der zentralen Kontrollinstanz); der Zugriff erfolgt dann immer auf die jiingste Version, deren Ver-
sionsnummer kleiner oder gleich dem Wert von ACT-TNC ist.

Die einfachste Realisierungsform ergibt sich, wenn die BOT- und Anderungszeitstempel aus
Rechner-ID und lokaler Uhrzeit abgeleitet werden /LaWi84, ABGS87/; Voraussetzung hierzu ist
jedoch eine enge Synchronisierung der lokalen Uhren (insbesondere mufB gewihrleistet sein, daB die
Anderungszeitstempel fiir ein Objekt monoton wachsen). Der Zugriff erfolgt dann auf die jiingste
Version, deren Anderungszeitstempel kleiner als der BOT-Zeitstempel der Lese-TA ist.

Organisation des Versionen-Pools
Bei DB-Sharing ist die Bestimmung der bendtigten Version sowie ihre Bereitstellung offenbar ein
analoges Problem zur Behandlung des Veralterungsproblems (Erkennen veralteter Seiten, Bereitstellen
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der aktuellen Version), so daB hierzu auch #hnliche Losungen anwendbar sind. Wir skizzieren dazu
im folgenden (fiir eine Versionenhaltung auf Seitenebene) zwei mogliche Strategien, bei denen der
Versionen-Pool verteilt in den Hauptspeichern der Rechner vorliegt; Verdringungen von Versionen
erfolgen in einen Uberlaufbereich auf Platte, auf den gem#B der DB-Sharing-Architektur alle Rechner
zugreifen kdnnen (*). Jeder Rechner schreibt dabei die Versionen in einen ihm fest zugeordneten Teil
des Uberlaufbereichs, zu dem andere Rechner nur lesend zugreifen diirfen. Bei beiden Losungen wird
weiterhin vorgesehen, daB fiir eine bestimmte Version genau einer der Rechner ’zustindig’ ist; bei
diesem Rechner ist die Version anzufordern. Eine angeforderte Version wird dann entweder direkt
iiber das Kommunikationssystem tibermittelt, falls sie noch nicht ausgeschrieben wurde; anderenfalls
wird mitgeteilt, von welcher Stelle im Uberlaufbereich sie eingelesen werden kann. Dies ist offenbar
analog zur Behandlung des Veralterungsproblems bei NOFORCE, bei der einer der Rechner die
* Ausschreibverantwortung® fiir eine geinderte Seite besitzt und bei dem die Anderung angefordert
werden kann.

Broadcast-Losung

Dieser Ansatz funktioniert analog zur synchronen Broadcast-Losung zur Behandlung des Veralte-
rungsproblems (6.3), allerdings auf eine NOFORCE-Umgebung iibertragen. Dabei wird das Commit
einer Anderungs-TA allen Rechnern (synchron) vor TA-Ende mitgeteilt mit der Angabe, welche Sei-
ten gedndert wurden. Damit iibernimmt der &ndernde Rechner nicht nur die Zustindigkeit fiir die
aktuelle Version der geidnderten Seiten, sondern auch fiir die nichstiltere Version dieser Seiten
(Before-Images), die daher in dem Anderungsrechner ebenfalls aufzubewahren sind. Jeder Rechner
filhrt nun repliziert eine Datenstruktur, in der fiir geéinderte Seiten vermerkt wird, an welchem
Rechner welche Version anzufordern ist (dies ist in Analogie zur Objekttabelle bei den optimistischen
Verfahren, bei denen fiir gedinderte Seiten der MODIFYING-PROCESSOR vermerkt wurde).

Die Auswahl der benétigten Version kann hierbei gemid dem erwidhnten Vorschlag aus /Cha82,
ChGr85/ erfolgen, bei dem fiir eine Lese-TA eine CT-Liste mit allen Anderungs-TA im System
gefiihrt wird, die bei ihrem BOT beendet waren (tatsichlich braucht nur der aktuellere Teil dieser
Liste beriicksichtigt zu werden, wobei die Darstellung durch einige Optimierungen relativ kompakt
gehalten werden kann). Zum Zugriff auf eine Seite B wird dann die zu referenzierende Version mit
der Objekttabelle ermittelt (hierzu sind in der Objekttabelle die Eintrige zu Versionen einer Seite
gemif ihrer Entstehungsreihenfolge verkettet); ein externes Anfordern der Version beim zustindigen
Rechner erfolgt natiirlich nur, wenn sie nicht schon lokal vorliegt. Existiert kein Eintrag in der
Objekttabelle, wurde die Seite seit TA-Start nicht mehr gedndert und bereits in die physische Daten-
bank ausgeschrieben; in diesem Fall kann daher die (aktuelle Version der) Seite eingelesen werden.

Offenbar wird mit der Broadcast-Losung das Veralterungsproblem implizit mitgelost. Dabei konnen
jetzt jedoch veraltete Seiten nach Mitteilung einer Anderung weiterhin im Systempuffer verbleiben,
da sie ggf. von Lese-TA noch benttigt werden. Anderungs-TA greifen dagegen stets auf die aktuelle

Version der Seiten zu, wobei iiber die Objekttabelle festgestellt werden kann, wo diese erhiltlich
sind.

* Es kann natiirlich auch vorgesehen werden, den Versionen-Pool vollstindig in den Hauptspeichern zu fiihren.
In diesem Fall kénnen aber u.U. nicht alle potentiell noch benétigten Versionen vorritig gehalten werden;

Lese-TA, denen eine bestimmte Version nicht mehr angeboten werden kann, miissen dann zuriickgesetzt
werden.
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Es ist klar, dal um die GroBe der Versionen-Pools (und der Objekttabellen) zu begrenzen, (Eintrige
fiir) nicht mehr benétigte Versionen moglichst bald freizugeben sind. Die hierfiir wesentliche Be-
obachtung ist, daB im Versionen-Pool nur die Before-Images der Anderungen zu halten sind, die von
Update-TA durchgefiihrt wurden, die zum Startzeitpunkt der #ltesten noch aktiven Lese-TA ALT
nicht beendet (gestartet) waren. Denn #ltere Anderungen stammen von Update-TA, die beim BOT
von ALT bereits beendet waren, so daf deren Before-Images nicht mehr relevant sind. Diese Erkennt-
nis legt es nahe, bei Durchfiihrung einer Anderung, die auf einer privaten Kopie vorgenommen wird,
die ungednderte Seite als Before-Image sogleich in den Versionen-Pool des Anderungsrechners zu
bringen (zu. diesem Zeitpunkt entspricht das Before-Image noch der aktuellen Version, da die Ande-
rung erst mit dem Commit der Update-TA Giiltigkeit erlangt). Bei TA-Ende brauchen dann die
Before-Images nicht mehr in den Versionen-Pool gebracht zu werden; es wird vielmehr das erfolgrei-
che Ende der Update-TA allen Rechnern mitgeteilt, und die vorgenommenen Anderungen werden im
Systempuffer des Anderungsrechners zuginglich gemacht.

Die CT-Liste der iltesten lokalen Lese-TA zeigt in jedem Rechner an, zu welchen Anderungs-TA die
Before-Images nicht mehr benottigt werden. Die Eintridge fiir diese Versionen kann daher jeder
Rechner selbststéindig aus seiner Objekttabelle entfernen. Um die Versionen selbst auch aufgeben zu
konnen, meldet jeder Rechner periodisch per Broadcast-Nachricht die CT-Liste der iltesten bei ihm
laufenden Lese-TA. Eine Version kann dann aus dem Versionen-Pool entfernt werden, wenn sie fiir
keinen der Rechner mehr relevant ist.

Versionen-Pool-Organisation gemdpf} einer PCA-Verteilung

Der obige Ansatz entspricht in etwa der Propagate-on-Demand-Losung zur Behandlung des Veralte-
rungsproblems, da eine Anderung (sowie ihr Before-Image) stets bei dem Rechner anzufordern ist,
der die Anderung vorgenommen hat. Dazu muBten die Informationen, wo die Objektversionen erhilt-
lich sind, repliziert in allen Knoten gespeichert werden. Die Alternativlosung fiir das Veralterungs-
problem, bei der stets die aktuelle Version eines Objektes beim PCA-Rechner erhiltlich ist (7.3),
kann nun auch auf die Versionen-Pool-Verwaltung iibertragen werden. Hierbei wird vorgesehen, dafl
nicht nur die aktuelle, sondern auch iiltere Versionen einer Seite stets beim PCA-Rechner anzufordern
sind. Damit braucht keine eigene Datenstruktur mehr dariiber gewartet zu werden, welcher Rechner
fiir welche Version zustindig ist. Desweiteren entfillt die synchrone Broadcast-Nachricht, um das
Ende einer Update-TA mitzuteilen.

Allerdings ist nun jede Anderung, die nicht am PCA-Rechner vorgenommen wurde, am Ende der
Update-TA an diesen zu iibertragen, damit dort alle bendtigten Seitenversionen bereitgehalten werden
konnen. Daher kommt dieser Ansatz in erster Linie bei einem Primary-Copy-Sperrverfahren in
Betracht, da hierbei die Ubertragung der Anderung mit der Freigabe der Schreibsperre kombiniert
werden kann (keine eigene Nachrichten). Ein weiterer Nachteil der Vorgehensweise besteht in dem
erhohten Aufwand bei Anderung der PCA-Verteilung, da hierzu die Versionen-Pools ebenfalls umzu-
verteilen sind (Verschicken der Seitenversionen, fiir die ein anderer Rechner zustéindig wird). Bei der
Crash-Recovery ist zudem nicht nur der aktuelle Zustand der betroffenen Partition herzustellen;
sondern dem neuen PCA-Rechner sind auch noch iltere Versionen zuginglich zu machen, soll das
Zuriicksetzen von Lese-TA umgangen werden.

Die Beschreibung der beiden Strategien zeigt, dal mit einem Mehrversionen-Konzept zwar Synchro-
nisationskonflikte fiir Lese-TA ausgeschlossen werden, daB aber bei DB-Sharing dennoch Kommuni-
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kation zum Anfordern der Versionen benétigt wird. Beim PCA-Ansatz ist dabei Kommunikation fiir
alle Zugriffe zu Seiten erforderlich, die zur Partition eines anderen Rechners gehoren. Dies entspricht
exakt dem Kommunikationsbedarf fiir Lese-TA beim Primary-Copy-Sperrverfahren ohne Mehrver-
sionen-Konzept (zum Anfordern der Lesesperren) und ohne Leseoptimierung. Mit der Leseopti-
mierung werden bei PCL sogar weniger synchrone Nachrichten pro TA notwendig (allerdings mit der
Moglichkeit von Sperrkonflikten).

Die Broadcast-Losung erlaubt in jedem Rechner eine Entscheidung dariiber, welche Version benétigt
wird. Daher kann (im Gegensatz zum PCA-Ansatz) das Anfordern einer Version umgangen werden,
wenn diese bereits lokal vorliegt. Dies bedeutet, dal (dhnlich wie bei der Leseoptimierung) auch eine
rechneriibergreifende Lokalitit in den Lesezugriffen fiir eine lokale TA-Bearbeitung nutzbar wird. Ein
weiterer Vorteil ist, daB der synchrone Broadcast-Ansatz das Veralterungsproblem automatisch miter-
ledigt und dafB er unabhiingig vom verwendeten Synchronisationsverfahren fiir Anderungs-TA funktio-
niert. Andererseits diirfte die auf PCL zugeschnittene Primary-Copy-artige Versionen-Pool-Verwal-
tung eine effektivere Kooperation mit der Lastkontrolle erlauben, so dafl eine hdhere rechnerspezi-
fische Lokalitdt erreichbar wird. Desweiteren entfillt, wie erwihnt, die Notwendigkeit einer synchro-
nen Broadcast-Meldung fiir Update-TA sowie der replizierten Fiihrung der Objekttabellen.

10.3 Beschrinkung auf Konsistenzebene 2

Ahnlich wie mit einem Mehrversionen-Konzept soll auch mit der Beschrinkung auf Konsistenzebene
2 eine optimierte Synchronisierung von Lesezugriffen ermoglicht werden. Dabei werden einer TA
aber zur Umgehung einer Versionen-Pool-Verwaltung die aktuellen Objektversionen angeboten, wo-
bei eine TA unterschiedliche Anderungsstinde eines Objektes sehen kann (*unrepeatable read’, siche
3.1). Die Optimierung ist weiterhin nicht nur fiir Lese-TA, sondern auch fiir Lesezugriffe von Ande-
rungs-TA einsetzbar.

Fiir die hier betrachteten Sperrverfahren bei DB-Sharing (Kap. 7 und 8) wurde stets nur zwischen
den iiblichen Lese- und Schreibsperren unterschieden (RX-Sperrverfahren); fiir Konsistenzebene 2
werden dabei die Lesesperren nur kurz gehalten (i.a. fiir die Dauer des aktuellen DML-Befehls). Da-
mit ergeben sich zwar weniger Synchronisationskonflikte als bei langen Lesesperren, aber die Anzahl
der Sperranforderungen (und damit die potentielle Anzahl externer Lock-Requests) nimmt zu. Mit
kurzen Lesesperren sind daher nur bei Einsatz einer Leseoptimierung Verbesserungen zu erwarten;
denn dann braucht i.a. hochstens eine Lesesperre pro TA und Block extern angefordert zu werden.

Noch vielversprechender als fiir die RX-Sperrverfahren erscheint die Beschrinkung auf Konsistenz-
ebene 2 fiir optimistische Synchronisationsprotokolle. Denn nach 4.2.4 werden hierbei - #hnlich wie
bei einem Mehrversionen-Konzept - Synchronisationskonflikte zwischen Lese-TA und Anderungs-TA
nahezu vollkommen eliminiert, da Lese-TA nicht zu validieren brauchen. Dadurch ergeben sich nicht
nur weniger Riicksetzungen (Lese-TA werden nie abgebrochen), sondern auch ein verringerter Vali-
dierungsaufwand und bessere Antwortzeiten, v.a. fiir Leser.

Allerdings 14t sich nicht von allen in Kap. 9 besprochenen Verfahren erreichen, daB Lese-TA stets
die aktuellste Version sehen, da hierzu eine Update-TA vor dem Einbringen ihrer Anderungen alle
Rechner informieren miiBte, welche Seiten geidndert werden. Dies ist der Fall fiir die (aufwendigen)
Verfahren, bei denen eine TA an allen Rechnern zu validieren hat; dabei wird fiir méglicherweise zu
dndernde Seiten der Zugriff blockiert, bis das Ende der Update-TA feststeht. Erfolgt dagegen erst
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nach Ende der Update-TA die Mitteilung iiber eine vorgenommene Anderung, dann kann eine Lese-
TA eine u.U. leicht veraltete Version zu sehen bekommen. Dies sollte fiir Anwendungen, fiir die
Konsistenzebene 2 ausreichend ist, jedoch akzeptabel sein. Soll zwar fiir die meisten, jedoch nicht
alle TA(-Typen) Konsistenzebene 2 unterstiitzt werden, dann kann fiir eine Lese-TA Wiederholbarkeit
von Lesevorgingen auf mehrere Arten garantiert werden:

- Die TA setzt (kurze oder lange) ’Lesesperren’, die von Anderungs-TA bei der Validierung zu
beachten sind (erfordert Kommunikation).

- Die Lese-TA validiert sich gegeniiber Anderungs-TA (garantiert Konsistenzebene 3 fiir die TA).

- Die TA synchronisiert sich vollkommen pessimistisch (bei Kombination mit Sperrverfahren); damit
wird bei kurzen Lesesperren nur ’cursor stability’ erreicht, bei langen Lesesperren dagegen voll-
stindige Wiederholbarkeit von Lesevorgingen (Konsistenzebene 3).

Die Beschrinkung auf Konsistenzebene 2 bringt verglichen mit den (RX-)Sperrverfahren fiir opti-
mistische Protokolle auch bei DB-Sharing den Vorteil, da8 fiir Lese-TA die durch lange X-Sperren
verursachten Verzogerungen entfallen (selbst bei einer ’angemeldeten’ Anderung einer Update-TA,
deren Validierungsausgang noch nicht bekannt ist, konnte fiir Lese-TA die ungefinderte Version ange-
boten werden, um VerzOgerungen zu umgehen). Da fiir Lese-TA keine Validierung vorgenommen
wird, entstehen fiir sie hochstens zum Anfordern von Seiten Kommunikationsvorginge, wihrend bei
den Sperrverfahren daneben i.a. auch noch Lesesperren extern zu beantragen sind. AuBerdem konnen
bei Sperrverfahren Anderungen verlorengehen, wenn auch Anderungs-TA nur kurze Lesesperren set-
zen; bei optimistischer Synchronisation ist dies ausgeschlossen, da hier Update-TA stets validieren
und fiir sie immer Konsistenzebene 3 eingehalten wird (dhnlich wie bei Mehrversionen-Verfahren).

10.4 Einsatz einer nahen Rechnerkopplung

Nach 2.1 soll mit einer nahen Kopplung eine effizientere Kooperation und Kommunikation zwischen
den Rechnern als bei einer losen Kopplung erreicht werden, unter Beibehaltung einer ausreichenden
Verfiigbarkeit und Erweiterbarkeit. Neben der Verwendung von Spezialprozessoren (zur Synchronisa-
tion) betrachten wir hier v.a. eine nahe Kopplung iiber gemeinsame (von allen Rechnern erreichbare)
Halbleiterspeicherbereiche. Dabei kann nach /Rah86b/ zwischen fliichtigen und nichtfliichtigen sowie
instruktions- und seitenadressierbaren Halbleiterspeichern unterschieden werden.

Ein instruktionsadressierbarer (fliichtiger) Speicherbereich, der einer Hauptspeicher-Erweiterung fiir
jeden Rechner gleichkommt, erlaubt dabei zwar die vielseitigste Verwendung, verursacht aber dhnli-
che Verfiigbarkeitsprobleme wie die enge Kopplung. So konnte z.B. eine globale Sperrtabelle in
einem solchen Halbleiterspeicher abgelegt werden, auf die alle Rechner direkten Zugriff haben (z.B.
iiber Semaphore geregelt) und womit quasi eine Synchronisation wie im zentralen Fall méglich wird.
Dieser einfache Ansatz ist jedoch v.a. aus Verfiigbarkeitsgriinden abzulehnen (Verseuchen der globa-
len Sperrtabelle durch Rechnerausfall u.i.). Eine bessere Entkopplung wird von seitenadressierbaren
Halbleiterspeichern gewdhrleistet, fiir die sogar Nichtfliichtigkeit erreichbar ist (allerdings zu Kosten,
die weit iiber denen von Platten gleicher Kapazitit liegt). Typische Zugriffszeiten fiir solche Speicher
liegen etwa bei 1 ms; in wenigen Jahren sind Zeiten von ca. 10 Mikrosekunden zu erwarten. Als
mogliche Einsatzform seitenadressierbarer Halbleiterspeicher bei DB-Sharing betrachten wir die Ver-
wendung als globaler Systempuffer.
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Synchronisation mit Spezialprozessoren

Ein einfaches Beispiel zur Hardware-Unterstiitzung bei der Synchronisation stellt die sogenannte
’Limited Lock Facility’ dar, die bei dem in der Einleitung erwihnten Spezial-Betriebssystem TPF
(vormals ACP) eingesetzt wird. Hierbei erfolgt eine Synchronisierung in den Plattenkontrollern von
bis zu vier Rechnern, wobei jedoch (pro Kontroller) nur 512 verschiedene exklusive Sperren auf
Rechnerebene verwaltet werden kénnen /Rob85,ReSh84/. Das Anfordern und Freigeben der Sperren
erfolgt mit speziellen Kanalbefehlen; die Benachrichtigung wartender Rechner nach Freigabe einer
Sperre geschieht durch einen Interrupt. Eine solche Synchronisierung in den Plattenkontrollern ist fiir
uns jedoch weniger relevant, da sie (abgesehen von den Interrupts zur Meldung von Sperrfreigaben)
keine Beschleunigung verglichen mit den bisher diskutieren Software-Losungen zur Synchronisation
erlaubt; auBlerdem sollen ja der Zugriff auf die Platten und damit die Kontroller durch Unterstiitzung
von Lokalitit in den Systempuffern moglichst umgangen werden.

Damit eine Hardware-Losung wirklich attraktiv wird, muf8 die ’Lock-Engine’ /TYDS85/ eine Beant-
wortung von Sperranforderungen und -freigaben in wenigen Mikrosekunden erméglichen, so daB eine
TA unter Beibehaltung der CPU (synchron) auf die Antwort warten kann. Denn dann entfillt der
durch die ProzeBwechsel verursachte BS-Overhead, und die Antwortzeiten werden durch die Sperrbe-
arbeitung nur unwesentlich mehr als im zentralen Fall verlingert /ReSh84/. Die Lock-Engine ent-
spricht in diesem Fall der Hardware-Realisierung eines zentralen Lock-Managers (8.1), der alle Sperr-
anforderungen bearbeitet.

Die extrem schnelle Interaktion mit der zentralen Lock-Engine verlangt jedoch Anderungen in der
Maschinenarchitektur der Verarbeitungsrechner, da spezielle Operationen anzubieten sind, die eine
wesentlich effizientere Kommunikation als iiber das Senden und Empfangen von Nachrichten gestat-
ten. Weiterhin sind hohe Verfiigbarkeits- und Leistungsanforderungen von der Lock-Engine zu erfiil-
len, die zur schnellen Beantwortung von Anfragen nur wenig ausgelastet sein sollte und auch bei
wachsenden TA-Raten nicht zum EngpaB werden darf. Aus diesen Griinden sollte die Lock-Engine
nach /IYD84,IYD85/ intern durch mehrere Prozessoren realisiert sein. Dazu werden in den genannten
Arbeiten unterschiedliche Realisierungsformen mit enger bzw. loser Kopplung dieser Prozessoren und
verschiedenen Fehlertoleranz-Techniken untersucht und analytisch bewertet.

Ein generelles Problem ist, daf} sich hardwaremiBig i.a. nur sehr einfache Protokolle realisieren lassen
mit einer festen Obergrenze unterscheidbarer Zustinde (die Ausfithrung komplexer Algorithmen in
der Lock-Engine wiirde auch kein synchrones Warten mehr erlauben). Dadurch sind in der Lock-
Engine id.R. auch keine dynamischen Datenstrukturen oder Verfahren zur Deadlock-Erkennung
moglich, vielmehr werden oft nur Anforderungen auf Rechnerebene sowie eine feste Anzahl von
Objekten zugelassen /Rob85/. In den Verarbeitungsrechnemn sind daher zur Verwaltung TA-spezifi-
scher Angaben (gewihrte Sperren, wartende Sperranforderungen) weiterhin lokale Synchronisations-
komponenten vorzusehen. Dies hat aber zur Folge, da8 wiederum Synchronisationsnachrichten fiir
Aufgaben anfallen, die von der Lock-Engine nicht bewiltigt werden konnen, insbesondere zur Be-
handlung des Veralterungsproblems oder zur Erkennung globaler Deadlocks. Die Begrenzung beziig-
lich der Anzahl unterscheidbarer Objekte in der Lock-Engine erlaubt i.d.R. auch nur die Unterschei-
dung relativ groBer Synchronisationsgranulate (z.B. Hash-Klassen). Um eine zu hohe Anzahl von
Konflikten zu umgehen, miissen die lokalen Synchronisationskomponenten bei einem gemeldeten
Konflikt mit einem geeigneten Protokoll iiberpriifen (Kommunikation), ob z.B. auf Blockebene auch
ein Konflikt vorliegt. Der Vorteil der Lock-Engine besteht dann im wesentlichen nur darin, daf} bei
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Konfliktfreiheit auf Ebene des groberen Synchronisationsgranulats dies schnell mitgeteilt werden
kann.

Globaler Systempuffer

Bei einer nahen Kopplung mit seitenadressierbaren Halbleiterspeichern kann zur Erweiterung der
Speicherhierarchie ein globaler Systempuffer zwischen den lokalen Systempuffern in den Hauptspei-
chern der Verarbeitungsrechner und der physischen Datenbank auf Platte vorgesehen werden. Damit
lassen sich Plattenzugriffe einsparen, da Seiten, die vom globalen Puffer erhiltlich sind, nicht ein-
gelesen werden miissen; bei Nichtfliichtigkeit des gemeinsamen Speicherbereichs ergibt sich auch
eine Beschleunigung von Ausschreibvorgidngen, da ein Ausschreiben in den globalen Puffer gentigt.
Daneben kann der globale Systempuffer noch zum Austausch gednderter Seiten genutzt werden,
was erheblich schneller als ein Austausch iiber Platte geht und das Kommunikationssystem entlastet.

Die Nutzung eines globalen Systempuffers wird wesentlich davon bestimmt, ob eine FORCE- oder
eine NOFORCE-Strategie zum Ausschreiben gednderter Seiten eingesetzt wird. Bei FORCE em-
pfiehlt sich die Verwendung eines nichfliichtigen Halbleiterspeichers, da dann bei EOT die gednderten
Seiten lediglich in den globalen Puffer zu schreiben sind, wodurch eine erhebliche Antwortzeitverkiir-
zung erreicht wird. Damit wird die FORCE-Strategie auch fiir Hochleistungsanforderungen wieder
interessant, zumal sie eine wesentlich einfachere Crash-Recovery und Behandlung des Veralterungs-
problems erlaubt. Insbesondere entfillt das Anfordern geénderter Seiten bei anderen Rechnern, da die
aktuelle Version entweder im globalen Systempuffer oder, wenn die Anderung vom globalen Puffer
aus zuriickgeschrieben wurde, auf Platte vorliegt. Da im globalen Systempuffer nur aktuelle Seiten
vorkommen (vorausgesetzt der Kontroller zur Verwaltung des globalen Puffers iiberschreibt die alte
Seitenkopie bei einer durchgereichten Anderung), ergibt sich eine ’echte’ Erweiterung der Speicher-
hierarchie: dabei wird zundchst versucht, einen Lesezugriff im lokalen Systempuffer zu befriedigen;
liegt die Seite dort nicht (oder nur veraltet) vor, wird der globale Puffer inspiziert und erst, wenn
auch dort die Seite nicht erhiltlich ist, folgt ein Einlesen von Platte.

Andererseits kann aber das Durchschreiben aller Anderungen bei EOT noch einen relativ hohen
CPU-Aufwand verursachen, und die geforderte Nichtfliichtigkeit verursacht hohe Kosten. Auflerdem
ist der globale Systempuffer ein potentieller EngpaB, da alle im lokalen Puffer nicht erfolgreichen
Referenzen einen Zugriff zum globalen Puffer nach sich ziehen. Es ist daher ggf. eine Unterteilung
des globalen Puffers in mehrere Teilbereiche vorzusehen, die jeweils von einem eigenen Kontroller
verwaltet werden. Jeder Teilbereich dient dabei zur Pufferung der Daten aus einer festgelegten Teil-
menge der Plattenperipherie, so dafl jeder Rechner weil}, auf welchen Teilbereich des globalen Puffers
zuzugreifen ist, um ein bestimmtes Objekt einzulesen bzw. auszuschreiben.

Bei NOFORCE werden diese Nachteile vermieden, wenn der globale Puffer primir zur Aufnahme
von aus den lokalen Puffern verdringten Seiten sowie zum Austausch von Anderungen vorgesehen
wird. Fiir diese Zwecke reicht ein fliichtiger Halbleiterspeicher aus, und ein Engpall wird sehr un-
wahrscheinlich. Daneben entféllt der bei FORCE verursachte Ausschreibaufwand bei EOT, mit der
Konsequenz, daB auch im globalen Puffer veraltete Seiten vorliegen kénnen. Die Verwaltung des glo-
balen Systempuffers (sowie das Verhindern von Zugriffen auf veraltete Seiten) wird dabei sehr ein-
fach, wenn jedem Rechner ein Teil des globalen Puffers zugeordnet wird, in den nur er schreiben
darf und auf den andere Rechner nur lesend zugreifen. Denn dann kann jeder Rechner seinen Teil des
globalen Puffers praktisch so verwalten wie seinen lokalen Systempuffer, und die (integrierte) Be-
handlung des Veralterungsproblems kann unmittelbar auch auf Seiten des globalen Systempuffers



152

iibertragen werden. Dazu fordert ein Rechner wie bisher eine Seite, deren aktuelle Version nicht im
lokalen Puffer (bzw. in der eigenen Partition des globalen Puffers) vorliegt, beim zustéindigen
Rechner an (dies ist der PCA-Rechner bzw. der Rechner, an dem die letzte Anderung der Seite vor-
genommen wurde). Dieser bringt dann die gednderte Seite in seinen Teil des globalen Systempuffers
(wenn nicht schon geschehen) und teilt dem anfordernden Rechner mit, von welcher Adresse im glo-
balen Puffer die Seite eingelesen werden kann. Wurde die Seite bereits ausgeschrieben, ist die Seite
wie bisher von Platte einzulesen. Die Verfahren zur Erkennung veralteter Seiten sowie zur Aus-
schreibkoordinierung lassen sich auch auf Seiten des globalen Puffers anwenden. Ein #hnliches
Schema wurde fiir ein zentrales Sperrverfahren in /DIRY87/ vorgeschlagen. Dort erforderten jedoch
nicht nur die Seitenzugriffe, sondern auch simtliche Verdringungen aus den lokalen Puffern und im
globalen Puffer sowie die Ausschreibkoordinierung eine Interaktion mit dem zentralen Lock-Manager.
AuBerdem wurde keine echte NOFORCE-Strategie unterstiitzt.

Der Nachteil verglichen mit FORCE ist die komplexere Crash-Recovery und aufwendigere Behand-
lung des Veralterungsproblems, die nun auch den globalen Systempuffer zu beriicksichtigen hat (dies
ist jedoch bei den ins Synchronisationsprotckoll integrierten Losungen relativ einfach moglich). Ins-
besondere ist es notwendig, Seiten explizit anzufordern bzw. in den globalen Puffer auszuschreiben.
Bei FORCE kann dagegen moglicherweise schneller auf Anderungen anderer Rechner zugegriffen
werden, wenn diese noch im globalen Systempuffer vorliegen.

AbschlieBende Bemerkungen

Weitere Einsatzformen von gemeinsamen Halbleiterspeichern zur nahen Kopplung bei DB-Sharing
wurden in /Rah86b,H&Ra87/ diskutiert. Dazu gehtren Verwendungsmoglichkeiten bei der (globalen)
Lastkontrolle sowie zur Erstellung einer globalen Log-Datei. In letzterem Fall konnen z.B. alle
Rechner ihre After-Images in einen globalen Log-Puffer schreiben (seitenadressierbar), von wo aus
ein Mischen und Ausschreiben auf Externspeicher sehr einfach wird. Hauptproblem dabei ist der Um-
fang der Log-Daten, so daB u.U. mehrere Log-Puffer notwendig werden. Eine andere Einsatzform
einer nahen Kopplung besteht darin, allen Rechnern eine globale Uhr zur Verfiigung zu stellen, um
ein Auseinanderlaufen der lokalen Uhren zu vermeiden /Che86/.

Ob und in welchem Umfang eine nahe Kopplung tatsdchlich vorzusehen ist, hingt auch von den
Verfiigbarkeitsanforderungen, den Kosten sowie der Anzahl der Rechner, die gekoppelt werden kon-
nen (Erweiterbarkeit!), ab. Aus Verfligbarkeitsgriinden ist eine Verwendung gemeinsamer instruk-
“tionsadressierbarer Halbleiterspeicher nicht zu empfehlen, aber auch bei seitenadressierbaren Spei-
chern ist eine geeignete Ausfallbehandlung (z.B. mit Ersatzspeichersegmenten) vorzusehen. Aus
Griinden der Verfiigbarkeit sollten auch moglichst wenige Funktionen zentralisiert werden, zumal
sonst die Gefahr von Engpéissen zunimmt.

10.5 Synchronisation auf Eintrags- und Satzebene

Eine Synchronisation auf Blockebene ist bei DB-Sharing wegen des Veralterungsproblems die ein-
fachste Strategie, weil auch in den Systempuffern die Speicherallokation auf der Ebene von Seiten
(Blocke) erfolgt und Blocke die Transfer-Einheiten zwischen Systempuffer und Externspeicher bilden.
Angesichts der in einem Mehrrechner-DBS systemweit hoheren Parallelitit als in zentralisierten
Systemen, ist jedoch mit Blécken als kleinstem Synchronisationsgranulat die Gefahr einer (zu) hohen
Konfliktwahrscheinlichkeit gegeben. Dies trifft v.a. auf héufig referenzierte Seiten wie bei Indexstruk-
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turen, AdreSumsetztabellen, Katalogdaten oder anderen Verwaltungsinformationen (z.B. Freispeicher-
Angaben) zu, fiir die bereits in zentralisierten Systemen zur Konfliktreduzierung eine eintragsweise
Synchronisation vorgesehen wird; daher sind auch bei DB-Sharing fiir diese Seitentypen Losungs-
moglichkeiten fiir eine Eintragssynchronisation zu suchen. Eine generelle Synchronisierung auf Satz-
ebene scheint dagegen fiir DB-Sharing weniger erstrebenswert, da dies zum einen nur schwer reali-
sierbar ist (komplexe Protokolle) und daneben einen hohen Verwaltungsaufwand verursacht. Insbe-
sondere ist bei Sperrverfahren z.B. mit mehr externen Sperranforderungen zu rechnen, da die Gesamt-
anzahl der Sperren bei kleiner werdendem Granulat zunimmt.

Das Problem einer Synchronisation auf Eintrags- oder Satzebene bei DB-Sharing resultiert vor allem
aus der Verkomplizierung der Veralterungsproblematik, wenn unterschiedliche Teile einer Seite
gleichzeitig in mehreren Rechnern geéndert werden diirfen. Unproblematisch ist dagegen eine ein-
tragsweise Synchronisation von Lesezugriffen, solange die Anderungen nur auf Seitenebene zugelas-
sen werden bzw. nur innerhalb eines Rechners parallele Anderungen derselben Seite gestattet werden.
Wenn Anderungen nur in einem Rechner zugelassen werden, kann daher auch eine vollstindige ein-
tragsweise Synchronisierung sehr einfach realisiert werden.

Sollen dagegen auch zwischen den Rechnern Anderungszugriffe auf Eintragsebene synchronisiert
werden, dann ist die Aktualitit einer Seite nach Durchfithren einer Anderung nicht mehr gewihr-
leistet; vielmehr konnen dann in verschiedenen Systempuffern Kopien einer Seite vorliegen, die
teilweise aktuell und teilweise veraltet sind. Dies impliziert, daB nun das Veralterungsproblem auf
Eintrags- bzw. Satzebene zu 16sen ist, vor allem die Erkennung veralteter Sitze (Eintriige) sowie die
Bereitstellung ihrer aktuellen Version. Dies 1468t sich mit den vorgesteliten Techniken ldsen, wobei
lediglich die Kontrollinformationen (z.B. wo die letzte Anderung vorgenommen wurde) fiir Eintrige
bzw. Sitze zu fiihren sind. Dadurch nimmt der Verwaltungsaufwand (und Speicherplatzbedarf) natiir-
lich entsprechend zu; von Vorteil ist, da8 nicht mehr ganze Seiten zwischen den Rechnern ausge-
tauscht werden (geringere Belastung des Kommunikationssystems). Das eigentliche Problem betrifft
jedoch die Ausschreibkoordinierung, die wegen der blockorientierten Plattenschnittstelle weiterhin auf
Seitenebene zu 16sen ist. Denn bevor eine Seite ausgeschrieben werden kann, ist es erforderlich, daB
sie nicht nur teilweise, sondern vollstindig aktuell ist. Denn anderenfalls kénnen giiltige Anderungen
iiberschrieben werden und damit verlorengehen.

Um eine Seite vollstindig zu aktualisieren, ist offensichtlich ein *Mischen’ der in verschiedenen
Rechnern vorgenommenen Anderungen erforderlich. Dies ist dann relativ einfach méglich, wenn in
den Seiten nur die Inhalte bestehender Felder und Sitze gedndert wurden, da dann lediglich der
jeweils aktuellste Wert der Eintrige/Sitze in der Seite zu iibernehmen ist. Mehr Schwierigkeiten
bereiten dagegen Einfiigungen und Loschungen innerhalb der Seiten (bzw. das Verkiirzen oder Ver-
lingern von Sitzen), da hiervon die Struktur der Seite auch betroffen ist. Im zentralisierten Fall wer-
den hierzu neben den langen Schreibsperren auf Satzebene kurzzeitige Seitensperren erworben, um
ein paralleles Einfiigen/Loschen anderer TA zu verhindern und strukturelle Daten z.B. im Seitenkopf
(Freispeicherinformation, Verweisstrukturen u.d.) anzupassen. Solche kurze Seitensperren konnen
zwar auch bei DB-Sharing vorgesehen werden, fiihren hier jedoch i.a. zu zusitzlichen Kommunika-
tionsvorgéngen und u.U. hdufigem Austausch ganzer Seiten, so daB mogliche Vorteile einer eintrags-
weisen Synchronisierung von Anderungen leicht ins Gegenteil umschlagen kénnen. Sinnvoller diirfte
es daher sein, Einfiigungen und Loschvorgiinge weiterhin nur auf Seitenebene zu synchronisieren und
nur fiir Anderungen (Modifikation bestehender Felder) eine Synchronisation auf Satz- bzw. Eintrags-
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ebene vorzusehen.

Trotz dieser Einschrinkung, 148t sich gerade auf den kritischen Seitentypen, die meist eine einfache
und homogene Binnenstruktur (Tabellen) aufweisen, eine eintragsorientierte Synchronisation der
Anderungen erreichen. Als Beispiel dafiir kénnen die im Datenbanksystem UDS verwendeten Seiten-
typen zur AdreBumsetzung (DBTT, database translation table) und Freispeicherverwaltung (FPA, free
place administration) angesehen werden, bei denen die Seiten aus einer festen Anzahl von Eintréigen
gleicher Linge bestehen, die eine einfache Tabellenstruktur reprisentieren /UDS82/. Dabei ist jeder
Seite im FPA-Bereich und jedem moglichen Satz bei den DBTT-Seiten ein Eintrag fest zugeordnet,
so daB keine Losch- oder Einfiigeoperationen fiir die Eintriige vorkommen. Das Mischen von Ande-
rungen aus verschiedenen Rechnern kann daher fiir diese Seiten stets durchgefiihrt werden.

In /Rah85a/ wurde beschrieben, wie das EPTB-Protokoll aus 8.3.2 um eine eintragsweise Synchroni-
sation fiir solche Seitentypen erweitert werden kann. Insgesamt ergab sich dann ein hierarchisches
Synchronisationsprotokoll mit einer Synchronisation auf Area-, Block- und Eintragsebene, das (neben
der Verwendung der GHT) zur Einsparung externer Sperranforderungen genutzt werden kann. Denn
fiir eine Eintragssperre wird nur dann eine externe Sperranforderung notwendig, wenn z.B. wegen
Sole-Interest auf hherer Ebene (Area, Hash-Klasse, Block) ein Konflikt mit externen TA nicht aus-
geschlossen werden kann. In diesem Fall wire aber auch auf Blockebene Kommunikation notwendig
gewesen bzw. ein Konflikt entstanden. Dies zeigt, da bei hierarchischen Sperren mit der Eintragssyn-
chronisation weniger Konflikte erreicht werden kénnen, ohne notwendigerweise mehr Kommunika-
tionsvorginge in Kauf zu nehmen. Allerdings wird das EPTB-Protokoll trotz der Beschrinkung auf
zwei Rechner durch die Unterscheidung mehrerer Hierarchieebenen sowie der Ausschreibkoordinie-
rung bei NOFORCE sehr komplex.

Vergleichsweise einfach kann dagegen eine eintragsweise Synchronisation z.B. fiir FPA- und DBTT-
Seiten beim Primary-Copy-Sperrverfahren realisiert werden. Hierbei wird vorgesehen, daB vor-
genommene Anderungen stets mit Freigabe der Schreibsperre an den PCA-Rechner iibertragen wer-
den (dies ist fiir die kurzen Eintriige i.a. wesentlich unkritischer als fiir ganze Seiten). Der PCA-
Rechner kann daher die iibertragene Anderung gleich in die bei ihm vorliegende Seite einbringen, so
daB er stets iiber die vollstéindig aktuelle Seite verfiigt und daher auch die Seiten ausschreiben kann,
ohne zuvor Anderungen bei anderen Rechnern anfordern zu miissen. Die Erkennung veralteter
Objekte kann dabei entweder weiterhin auf Seitenebene vorgenommen werden oder auf Eintrags-
ebene. In ersterem Fall wird bei fehlender oder veralteter Seite stets die aktuelle Seite komplett mit
Gewihrung der Sperre iibertragen, wihrend anderenfalls bei vorliegender Seite und invalidiertem Ein-
trag nur der aktuelle Eintrag zu iibertragen ist. Dafiir miissen aber auch die Veralterungsinformationen
auf Eintragsebene gefiihrt werden, wodurch die Sperrtabellen stark aufgebliht werden; im ersteren
Fall brauchen die Kontrollblécke fiir die Eintragssynchronisation nur so lange gefiihrt zu werden, wie
Sperranforderungen vorliegen.

Der geschilderte Ansatz hat den Vorteil, daB zur Erzeugung der aktuellen Seitenversion die Ande-
rungen nicht erst eingesammelt werden miissen. Denn ein solches Anfordern geéinderter Eintrége ver-
ursacht zusitzliche Kommunikationsvorgéinge und Verzégerungen. Daher ist eine eintragsweise Syn-
chronisation von Anderungen auch bei FORCE wenig sinnvoll, da hierbei sehr viele Ausschreibvor-
ginge anfallen und die Antwortzeiten von Anderungs-TA durch das Mischen der Anderungen noch
weiter verschlechtert wiirden. Ein #hnlich hoher Aufwand zur Aktualisierung der Seiten wiirde entste-
hen bei Verwendung von Page-Logging fiir die After-Images (das bei Anderungen auf privaten Ko-
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pien prinzipiell moglich ist, s. 6.5), so daB Entry-Logging hierbei (auch zur Begrenzung des Log-Um-
fangs) dringend geboten ist.

10.6 Synchronisation von High-Traffic-Objekten bei DB-Sharing

Selbst eine eintragsweise Synchronisation kann die Anzahl der Konflikte auf Hot-Spot- oder High-
Traffic-Feldern, auf denen eine hohe Anderungsfrequenz besteht, nur zum Teil reduzieren; bei opti-
mistischen Verfahren verursachen sie daher auch viele Riicksetzungen und bei (RX-)Sperrverfahren
eine hohe Anzahl von Blockierungen (lange Schreibsperren). Wie in 4.5 schon empfohlen, sollten
daher solche potentiellen Flaschenhidlse wenn moglich schon im logischen oder physischen DB-
Entwurf umgangen werden. So koénnte man z.B. statt eines Summenfeldes mehrere Teilsummen vor-
sehen, um die Konfliktwahrscheinlichkeit zu reduzieren /Sto86/. Die Konflikte beim Einfiigen ans
Ende einer sequentiellen Datei, das einen typischen Hot-Spot darstellt, konnen analog durch Auftei-
lung in mehrere Dateien vermindert werden /Gra85/. Nur wenn die Vermeidungsstrategie nicht an-
wendbar ist, muf} auf Spezialprotokolle zuriickgegriffen werden, wie sie z.B. in 4.1.3 fiir den zentra-
len Fall diskutiert wurden.

Die negativen Auswirkungen von High-Traffic-Objekten kann man sich leicht an einem einfachen
Beispiel vor Augen fiihren. Wenn z.B. in einer Bankanwendung von jeder Buchungs-TA (Debit-
Credit) ein Summenfeld aller Kontostéinde geéndert wird, dann wird bei einem RX-Sperrverfahren
dadurch der maximale Durchsatz bereits entscheidend begrenzt. Denn selbst wenn mit einer optimier-
ten Strategie die Schreibsperre nur fiir die Dauer der EOT-Behandlung gehalten wird, ist wegen des
erforderlichen Schreibens der Log-Daten mit einer Sperrdauer von ca. 20 ms zu rechnen, so daf
héchstens 50 TA/s erreichbar sind. Fiir DB-Sharing verschlimmert sich die Situation noch dadurch,
da der Zugriff auf ein solches Summenfeld bestenfalls in einem der Rechner lokal synchronisiert wer-
den kann. Wegen der kommunikationsbedingten Verzégerungen zum Anfordern und Freigeben der
Sperren sowie zum Austausch der Anderungen zwischen den Rechnern kommt es daher zu verlénger-
ten Sperrwartezeiten und daher zu noch gréBeren Durchsatzeinbuflen (obwohl Synchronisierung und
Austausch der Anderungen auf Satzebene moglich sind, da nur Wertéinderungen vorgenommen wer-
den und kein Loschen/Einfiigen).

Wenngleich fiir das Beispiel die Vermeidungsstrategie sicher anwendbar ist, macht es doch die Not-
wendigkeit deutlich, auch fiir DB-Sharing eine Sonderbehandlung bei der Synchronisation von High-
Traffic-Objekten zu unterstiitzen. In /Hidr87a/ wurde ein solches Spezialprotokoll fiir DB-Sharing vor-
gestellt, das einer Erweiterung des in 4.1.3 angesprochenen Escrow-Verfahrens aus /ONe86/ ent-
spricht. Im einfachsten Fall wird dabei vorgesehen, daB fiir jedes High-Traffic-Objekt einer der
Rechner zustédndig ist, z.B. der PCA-Rechner bei einer Primary-Copy-artigen Aufteilung der Synchro-
nisationsverantwortlichkeit. Die fiir die High-Traffic-Objekte vorzunehmenden Test&Use-Operationen,
mit denen ein Bereichstest sowie die Reservierung (Riickgabe) eines bestimmten Kontingents (z.B.
Geldbetrag, Anzahl von Plitzen u.d.) fiir die TA durchgefiihrt werden, werden dann alle an den
PCA-Rechner gerichtet. Damit konnen dann wie im zentralen Fall die Anzahl der Synchronisations-
konflikte reduziert werden (parallele Anderungen sind moglich, da mehreren TA ein Kontingent zuer-
kannt werden kann, solange ein festgelegter Grenzwert nicht iiberschritten wird); allerdings ergeben
sich keinerlei Kommunikationseinsparungen im Vergleich mit dem Primary-Copy-Sperrverfahren.
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Um auch dies zu ermdglichen, wurde in /Hér87a/ eine Verfeinerung mit zwei Hierarchieebenen vor-
geschlagen. Dabei teilt der global zustindige Verwalter eines High-Traffic-Objektes (am PCA-
Rechner) die fiir das Feld (Geldeinlagen, Anzahl freier Pldtze u.4.) zur Verfiigung stehende Gesamt-
menge (teilweise) unter die Rechner auf, wobei jeder der Rechner nun sein Kontingent lokal verwal-
tet. Damit konnen dann alle Bereichstests und Anforderungen lokaler TA ohne Kommunikation bear-
beitet werden, solange das zur Verfiigung gestellte Kontingent ausreicht. Da neben Anforderungen
(z.B. Abhebungen) auch Riickgaben (z.B. Einzahlungen) von TA vorgenommen werden, kann dann
oft fiir lange Zeit eine lokale Synchronisation erreicht werden. Ein weiterer Vorteil des Verfahrens
(neben der Reduzierung der Konflikt- und Kommunikationshiufigkeit) ist, daB die Lastkontrolle
erheblich vereinfacht wird. Denn wenn die Zugriffe auf High-Traffic-Objekte in jedem Rechner lokal
synchronisiert werden konnen, brauchen diese bei der TA-Verteilung nicht mehr beriicksichtigt zu
werden. Dies ist von besonderer Bedeutung, da es gerade fiir die hiufig referenzierten Objekte schwer
ist, Lokalitdt nur innerhalb eines Rechners zu erreichen.

Andererseits ist v.a. das hierarchische Schema sehr komplex, da anwendungsabhiingig eine sinnvolle
Aufteilung der Kontingente vorzunehmen ist, die ggf. dynamisch anzupassen sind. Weiterhin ist zu
beachten, daB es sich um ein zusitzliches Protokoll fiir eine relativ kleine Menge von Objekten han-
delt, das z.B. auch Auswirkungen auf die Systempufferverwaltung oder die Recovery-Komponente
mit sich bringt. SchlieSlich miissen im Anwendungsprogramm spezielle Operationen fiir den Zugriff
auf die High-Traffic-Felder benutzt werden (Test&Use), so dafl bestehende Programme nicht ohne
Anpassungen verwendet werden kénnen.
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11. Vergleich der vorgestellten Konzepte und Verfahren

In diesem Teil wurden eine Vielzahl von Konzepten und Algorithmen zur Synchronisation bei DB-
Sharing vorgestellt, fiir die in diesem Kapitel die wesentlichsten Aspekte zusammenfassend gegen-
iibergestellt werden sollen. Der Schwerpunkt der Darstellung lag dabei auf Software-Losungen, da
mit Hardware-Techniken i.d.R. nur eine Unterstiitzung der Synchronisation erreicht werden kann
(10.4). Der Hardware-Ansatz verlangt dariiber hinaus Anderungen in der Maschinenarchitektur der
Verarbeitungsrechner und verursacht hohe Entwicklungskosten. Bei den betrachteten Software-Proto-
kollen, die in Abb. 6.2 klassifiziert sind, wurden v.a. pessimistische und optimistische Verfahren
(sowie deren Kombinationen) betrachtet, die entweder unter verteilter oder zentraler Kontrolle abge-
wickelt werden konnen.

Eine grundlegende Entscheidung bei der Realisierung eines DB-Sharing-Systems ist, ob eine
FORCE- oder NOFORCE-Ausschreibstrategie verfolgt werden soll. Eine FORCE-Strategie wiirde
die Behandlung des Veralterungsproblems (6.3) sowie die Crash-Recovery erheblich vereinfachen;
auch kénnten asynchrone Sperranforderungen (10.1) zur Reduzierung des Kommunikations-Overheads
damit eher genutzt werden. Allerdings ist wegen des hohen Schreibaufwandes der FORCE-Ansatz
nur bei naher Rechnerkopplung zur Realisierung von Hochleistungs-DBS zu vertreten, wenn die Aus-
schreibvorginge bei EOT mit einem nichtfliichtigen globalen Systempuffer schnell durchfiihrbar sind
(10.4). Solche nichtfliichtigen Halbleiterspeicher sind jedoch sehr teuer, zumal zur Vermeidung von
Engpissen i.a. mehrere zur Realisierung des globalen Puffers erforderlich sind; ein weiteres Problem
betrifft die Erweiterbarkeit des Systems, da oft nur wenige Rechner (z.B. vier) mit solchen Speichern
gekoppelt werden kénnen. Ein zusitzlicher Nachteil von FORCE liegt darin, da8 eine eintragsweise
Synchronisation von Anderungen nicht gewinnbringend einsetzbar ist, weil dann auch bei FORCE
eine Ausschreibkoordinierung notwendig wird sowie vor dem (hdufigen) Ausschreiben ggf. noch feh-
lende Anderungen aus anderen Rechnern anzufordern sind, um die Seite vollstindig zu aktualisieren.
Aus diesen Griinden konzentrierten sich unsere Uberlegungen auf eine NOFORCE-Strategie, die
sowohl bei loser als auch naher Rechnerkopplung eine geringere E/A-Belastung verspricht.

Neben einem geringen E/A-Aufwand (NOFORCE-Strategie, optimiertes Logging, optionale Nutzung
seitenadressierbarer Halbleiterspeicher) sind zur Realisierung von Mehrrechner-DBS hoher Leistungs-
fihigkeit vor allem die Begrenzung des Kommunikationsbedarfs sowie der Synchronisationskonflikte
(Beibehaltung einer hohen Parallelitiit) zentrale Anforderungen. Die hierzu fiir DB-Sharing vorgestell-
ten Techniken sollen nun noch einmal zusammengefaBt werden. Daneben gehen wir auf die damit
zusammenhingende Kooperation der Synchronisationskomponente mit der Systempufferverwaltung
(Losung des Veralterungsproblems) und der Lastkontrolle ein sowie auf Aspekte der Erweiterbarkeit
und Crash-Recovery. AbschlieBend werden fiir sechs der Protokolle einfache Bewertungen fiir einige
der diskutierten Gesichtspunkte angegeben.

Reduzierung des Kommunikationsbedarfs zur Synchronisation

Bei DB-Sharing fallen Kommunikationsvorginge zur Synchronisation sowie zur Losung des Veralte-
rungsproblems, auf das nachher eingegangen wird, an. Besonders kritisch sind dabei synchrone Nach-
richten, fiir die eine TA auf das Eintreffen einer Antwort warten mufl (Antwortzeiterh6hung). Asyn-
chrone Nachrichten bieten sich dagegen auch besser zur Biindelung an (Reduzierung des Kommuni-
kations-Overheads), da bei ihnen die Biindelungswartezeiten keine direkten Antwortzeiterhohungen
bewirken.
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Bei Sperrverfahren bestimmen v.a. die externen Sperranforderungen die Anzahl synchroner Nach-
richten. Thre Begrenzung verlangt die Nutzung von Lokalitdt, was wiederum eine Abhingigkeit zur
Lastkontrolle bzw. der Partitionierbarkeit der TA-Last bewirkt. Nach 6.4 sollte dabei sowohl eine
rechnerspezifische Lokalitiit nutzbar sein als auch eine (rechneriibergreifende) Lokalitdt von Lesezu-
griffen. Dazu konnen folgende Konzepte eingesetzt werden:

Nutzung einer PCA-Verteilung

Die Verwendung einer PCA-Verteilung legt eine stabile Aufteilung der Synchronisationsverantwort-
lichkeiten fest, die auf die TA-Last und die vorhandene Rechneranzahl abgestimmt werden kann.
Sie erlaubt eine effektive Zusammenarbeit mit der Lastkontrolle, da eine TA ia. dem Rechner
zuzuordnen ist, der die PCA fiir die meisten der zu referenzierenden Objekte besitzt (diese Zuord-
nung 1Bt sich im einfachsten Fall tabellengesteuert durchfiihren). Die damit erreichbare rechner-
spezifische Lokalitit fiihrt daher automatisch zu Einsparungen von Synchronisationsnachrichten
(sowie zur Reduzierung von Pufferinvalidierungen und physischen E/A-Vorgingen). Bei Ande-
rungen im Lastverhalten oder der Systemkonfiguration kann sowohl die Routing-Strategie als auch
die PCA-Verteilung angepaflt werden.

Sole-Interest-Konzept

Rechnerspezifische Lokalitdt kann auch mit einem Sole-Interest-Konzept, dessen Anwendung sich
v.a. in Kombination mit hierarchischen Sperren empfiehlt (s.u.), zur Reduzierung externer Sperran-
forderungen und -freigaben genutzt werden. Mit ihm allein sind jedoch nur wenig Einsparungen
etwa im Vergleich zum Primary-Copy-Sperrverfahren zu erwarten, da auf hiufig referenzierten
DB-Bereichen meist nicht nur TA eines Rechner zugreifen. Bei PCL kann dann wenigstens in
einem Rechner eine lokale Synchronisation erreicht werden, wihrend bei Sole-Interest alle Zugriffe
global zu regeln sind. Auflerdem entsteht Sole-Interest dynamisch und ist nicht stabil, so daB eine
Kooperation mit der Lastkontrolle nur schwer moglich ist. Ein groBler Nachteil ist auch die Gefahr
eines hiufigen Sole-Interest-Entzugs, der die Beantwortung einer Sperranforderung noch weiter
verzogert und gerade bei hdufig referenzierten Objekt(bereich)en mehr Verzégerungen als ohne
Sole-Interest-Konzept verursachen kann.

Nutzung von Master-Phasen

Beim EPTB-Protokoll konnte auch das Token-Ring-Konzept in Verbindung mit dem Fiihren glo-
baler Sperrinformation dazu genutzt werden, synchrone Anforderungen an den anderen Rechner zu
umgehen. Es muBte dafiir nur bis zum Eintreffen des Tokens gewartet werden, da die Aktualitit der
globalen Sperrinformationen vielfach nur in der Master-Phase gesichert ist. So konnte z.B. auch bei

noch fehlender Information auf Blockebene iiber 00-Eintrige der GHT eine lokale Synchronisation
erreicht werden (8.3.2).

Leseoptimierung

Zur Nutzung einer moglicherweise rechneriibergreifenden Lokalitdt von Lesezugriffen konnte bei
den betrachteten Sperrverfahren (Primary-Copy, zentraler Lock-Manager, Pass-the-Buck-Protokolle)
stets eine Leseoptimierung eingesetzt werden. Dabei wird einem Rechner mit Gewihrung einer
Lesesperre das Recht eingerdumt, weitere Leseanforderungen und -freigaben lokal zu behandeln
(Leseautorisierung), sofern kein Schreibzugriff auf dem Objekt angemeldet ist. Um Lokalitit von
Lesezugriffen moglichst lange nutzen zu konnen, wird die Leseautorisierurig auch dann noch gehal-
ten, wenn zeitweilig keine Lesezugriffe vorliegen (retentiveness, Haltesperren). Obwohl die Leseop-
timierung fiir Schreibsperranforderungen zu Verzogerungen fiihren kann (Entzug der Leseautorisie-
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rungen), diirften wegen der iiblicherweise groeren Anzahl von Lesezugriffen die Kommunikations-
einsparungen bei weitem iiberwiegen. Bei kurzen Lesesperren (Konsistenzebene 2) ist der Einsatz
einer Leseoptimierung unerldBlich, da sonst mit einer deutlichen Zunahme an externen Sperranfor-
derungen zu rechnen ist.

- Verwendung von Sperrhierarchien
Eine Synchronisation nur auf Blockebene hat den Nachteil, dafl zumindest der erste Zugriff auf die
Seite global abgestimmt sein muB; bei Gew#hrung von Sole-Interest bzw. einer Leseautorisierung
konnen dann durch Halten dieser Berechtigungen u.U. weitere Anforderungen lokal behandelt wer-
den. Werden jedoch viele verschiedene Seiten in einem Rechner referenziert, kénnen dennoch zu
viele externe Sperranforderungen anfallen.
Abhilfe bietet hier die Beriicksichtigung mehrerer Sperrhierarchieebenen. Beim Primary-Copy-
Sperrverfahren sind die iibergeordneten Einheiten die den Rechnern zugeordneten Partitionen: der
(erste) Blockzugriff kann daher auch lokal behandelt werden, wenn der eigene Rechner die PCA fiir
die zugehorige Partition besitzt. Beim ZLM- und dem EPTB-Ansatz kann dagegen versucht wer-
den, Sole-Interest oder Leseautorisierungen auch auf groBeren Granulaten (Areas, Datenbanken,
Hash-Klassen) zu nutzen, um fiir die zugehorigen Blocke auch den ersten Zugriff lokal zu behan-
deln. Dabei gelten jedoch wieder die fiir Sole-Interest diskutierten Nachteile verglichen mit dem
PCA-Ansatz (instabile Autorisierungen, fiir wichtige Areas Sole-Interest bzw. Leseautorisierung
hochstens fiir kurze Zeit, fir Routing-Entscheidungen schwer nutzbar). AuBerdem nimmt die
Komplexitit der Protokolle bei hierarchischen Sperrverfahren stark zu.

Der Kommunikationsbedarf zur Synchronisation ist fiir optimistische Protokolle dagegen weitaus
unabhéngiger von der TA-Last bzw. der Lastkontrolle (Erreichbarkeit einer hohen Lokalitit) als bei
Sperrverfahren. Denn bei den optimistischen Verfahren féllt zur Synchronisation nur eine synchrone
Nachricht pro TA, die Validierungsaufforderung, an; bei FOCC ist diese Nachricht sogar nur fiir
Anderungs-TA in Kauf zu nehmen. Auch bei Beschrinkung auf Konsistenzebene 2 oder Einsatz eines
Mehrversionen-Konzepts brauchen nur Anderungs-TA zu validieren. Dies bedeutet jedoch nicht not-
wendigerweise eine klare Uberlegenheit gegeniiber Sperrverfahren, da fiir diese bei giinstiger Lokali-
tit die mittlere Anzahl synchroner Nachrichten pro TA auch unter 1 liegen kann, v.a. fiir kurze TA.
Bei den optimistischen Verfahren erhoht sich der Kommunikationsaufwand zudem noch um die asyn-
chronen Broadcast-Nachrichten, um den Validierungsausgang einer Anderungs-TA mitzuteilen; bei
verteilter Validierung steigt der Kommunikations-Overhead auch dadurch, da8 die Validierung i.a. an
mehreren Rechnern vorzunehmen ist. Bei dem Primary-Copy-artigen Validierungsschema kann dieser
Overhead durch Nutzung rechnerspezifischer Lokalitdt (iiber eine PCA-Verteilung) begrenzt werden.

Asynchrone Sperrverfahren erlauben ebenfalls eine Verringerung des Kommunikations-Overheads;
sie konnen als Zwischenform von synchronen Sperrverfahren und optimistischen Methoden angesehen
werden. Allerdings scheint ihr Einsatz primir fiir FORCE von Interesse zu sein (10.1).

Reduzierung der Konflikthiufigkeit

Eine hohe Anzahl von Synchronisationskonflikten kann den Durchsatz und die Antwortzeiten ebenso
verschlechtern wie ein hoher Kommunikations-Overhead. Denn bei Sperrverfahren bedeuten Sperr-
konflikte ebenfalls Deaktivierung und Unterbrechung der TA wie fiir eine externe Sperranforderung.
Da Konflikte zwischen TA verschiedener Rechner wegen der Kommunikationsverzégerungen noch
spiter aufgeldst werden, ist bei Sperrverfahren Lokalitdt auch wichtig, um Konflikte moglichst auf
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lokale TA zu begrenzen. Optimistische Verfahren kommen mit einer hohen Konfliktrate noch
schlechter zurecht, da dann viele Riicksetzungen oder sogar zyklische Restarts zu befiirchten sind.
Dabher ist der Einsatz dieser Verfahren auch auf konfliktarme Anwendungen beschrinkt, wenn keine
Kombination mit Sperrverfahren vorgesehen wird.

Da bei einer Synchronisation auf Blockebene und einer systemweit grofen Anzahl parallel zu bearbei-
tender TA mit einer im Vergleich zu zentralisierten Systemen hohen Konfliktwahrscheinlichkeit zu
rechnen ist, sind fiir DB-Sharing Methoden zur Konfliktbegrenzung besonders wichtig. Dazu wurden
in Kap. 10 folgende vier MaBnahmen vorgeschlagen:

Einsatz eines Mehrversionen-Konzepts

Damit kénnen alle Lese-TA erfolgreich bearbeitet werden, und auch fiir Anderungs-TA ergibt sich
eine geringere Konfliktwahrscheinlichkeit, da sie nur untereinander zu synchronisieren sind. Diese
bei allen Verfahren einsetzbare Optimierung verursacht jedoch wegen der Versionenverwaltung zu-
sitzlichen Aufwand fir Anderungs-TA. So miissen Anderer entweder eine synchrone Broadcast-
Nachricht vor EOT mit Angabe der getinderten Objekte verschicken oder ihre Anderungen an den
PCA-Rechner senden. Fiir das PCA-Schema ergibt sich als Hauptnachteil, daB eine Leseoptimierung
nicht anwendbar ist, da stets der PCA-Rechner die zu referenzierende Version bestimmt. Daher
miissen alle Lesezugriffe zum PCA-Rechner geleitet werden, wodurch mehr Kommunikationsvor-
génge als beim Primary-Copy-Sperrverfahren ohne Leseoptimierung entstehen.

- Beschrinkung auf Konsistenzebene 2

1

Diese Optimierung fiir Lesezugriffe verursacht weit weniger Aufwand als ein Mehrversionen-Kon-
zept und kommt i.a. auch ohne Mehrbedarf an synchronen Nachrichten aus. Fiir optimistische Ver-
fahren ergeben sich die gleichen Vorteile wie bei einem Mehrversionen-Konzept, da Leser nicht zu
validieren brauchen und stets erfolgreich zu Ende kommen, so da8 neben der Reduzierung der
Konfliktrate auch Kommunikation eingespart werden kann. Auch bei Sperrverfahren 148t sich wegen
der Leseoptimierung eine Beschrinkung auf Konsistenzebene 2 gewinnbringend einsetzen. Gene-
rell 146t sich, wenn dies notwendig erscheint, fiir eine TA auch Wiederholbarkeit von Lesevor-
gingen (Konsistenzebene 3) erreichen.

Eintragsweise Synchronisation

Eine Synchronisation auf Eintragsebene ist relativ einfach fiir Anderungen innerhalb eines Rechners
und fiir Lesezugriffe realisierbar, da hierbei das Veralterungsproblem weiterhin auf Seitenebene
behandelbar bleibt. Vor allem bei einer hohen Lokalitiit diirfte die damit erreichbare Konfliktredu-
zierung vielfach ausreichen. Ein paralleles Andern einer Seite in verschiedenen Rechnern kann
daher auf besonders stark frequentierte Seitentypen beschréinkt bleiben, wobei fiir Einfiigungen und
Loschvorgiénge jedoch weiterhin eine Synchronisierung auf Seitenebene vorzusehen ist. Die Reali-
sierung einer solchen Erweiterung wird am besten mit einem Primary-Copy-Sperrverfahren erreich-
bar, da hier das zum Aktualisieren einer Seite notwendige Mischen der Anderungen im PCA-
Rechner ohne zusitzliche Kommunikationsvorginge moglich ist (10.5).

Spezialverfahren fiir High-Traffic-Objekte

Damit wird nicht nur das parallele Andern derselben Seite, sondern sogar desselben Satzes moglich,
wobei hierzu anwendungsabhidngiges Wissen benutzt werden muB. Die in 10.6 skizzierte Erweite-
rung des Escrow-Konzeptes erlaubt dabei sogar eine weitgehend lokale Synchronisierung von
High-Traffic-Objekten in mehreren Rechnern, so daB der Kommunikationsaufwand reduziert und die
Lastverteilung erheblich vereinfacht wird. Diese Vorteile, die am besten mit einem Primary-Copy-
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Ansatz nutzbar werden, miissen aber durch eine Anderung der Programmierschnittstelle und hohen
Realisierungsaufwand (Komplexitit) erkauft werden. Am besten ist daher, High-Traffic-Objekte
moglichst bereits im DB-Entwurf oder durch Aufteilung in mehrere Felder zu vermeiden.

Daneben ist bei optimistischen Protokollen zur Eingrenzung der Riicksetzrate eine friihzeitige Mittei-
lung iiber vorgenommene Anderungen wesentlich, um Zugriffe auf veraltete Objekte umgehen zu
konnen (s.u.). Bei verteilter Validierung kdnnen desweiteren durch Blockierung von Zugriffen auf
Objekte, fiir die eine mdgliche Anderung angemeldet wurde, vermeidbare Riicksetzungen verhindert
werden.

Behandlung des Veralterungsproblems

Hierbei wurde aus Leistungsgriinden neben der NOFORCE-Strategie ein Austausch der Anderungen
iiber das Kommunikationssystem (anstatt iiber Platte) unterstellt. Bei einer nahen Rechnerkopplung
konnen gednderte Objekte auch iiber einen globalen Systempuffer zwischen den Rechnern ausge-
tauscht werden.

Bei NOFORCE sind nach 6.3 zur Behandlung von Pufferinvalidierungen drei Teilprobleme zu l6sen:
die Erkennung invalidierter Objekte, die Bereitstellung der aktuellen Objektzustinde sowie die Aus-
schreibkoordinierung. Die synchrone Broadcast-Losung, die urspriinglich fiir FORCE vorgesehen
wurde, erlaubt die Erkennung veralteter Objekte und 16st - allerdings nur bei Synchronisation von
Anderungen auf Seitenebene - die Ausschreibkoordinierung. Daher muf3 bei NOFORCE (wie in 10.2
fiir eine Erweiterung auf ein Mehrversionen-Konzept beschrieben) eine sogenannte Propagate-on-
Demand-Strategie zur Bereitstellung der aktuellen Version verfolgt werden. Voraussetzung dazu ist,
daB in jedem Rechner eine (replizierte) Objekttabelle gefithrt wird, in der fiir noch nicht ausge-
schriecbene Anderungen vermerkt wird, wo diese erhiltlich sind. Der Hauptnachteil der synchronen
Broadcast-Losung ist jedoch, dal die Broadcast-Nachricht i.a. zu Antwortzeitverschlechterungen fiir
Anderungs-TA fiihrt; auBerdem steigt der zur Erkennung veralteter Objekte notwendige Kommunika-
tionsbedarf (Broadcast-Meldung sowie die von allen Rechnern zu sendende Empfangsbestitigung) mit
der Anzahl der Rechner.

Um diese Nachteile zu umgehen, wurden in dieser Arbeit in das Synchronisationsprotokoll inte-
grierte Losungen fiir das Veralterungsproblem vorgeschlagen, die v.a. fiir Sperrverfahren effektiv
realisierbar sind. Bei Sperrverfahren 148t sich nicht nur die Erkennung veralteter Objekte vollkommen
ohne zusétzliche Kommunikation 16sen, sondern auch (im Gegensatz zu optimistischen Verfahren) der
Zugriff auf invalidierte Sdtze oder Seiten verhindern. Dies ist durch geeignete Erweiterungen der glo-
balen Sperrinformationen (Verwendung von Zeitstempeln, Invalidierungsvektoren oder Haltesperren)
erreichbar, da vor jedem Objektzugriff eine Sperranforderung zu stellen ist ("check on access’).

Beim Primary-Copy-Sperrverfahren 148t sich auch die Bereitstellung aktueller Objekte sowie die
Ausschreibkoordinierung ohne zus#tzliche Nachrichten erreichen (dies ist auch im EPTB-Verfahren
der Fall, aber nur wegen der Beschrinkung auf zwei Rechner). Dies wird moglich, indem Ande-
rungen von Objekten, die zur Partition eines anderen Rechners gehoren, mit Freigabe der Schreib-
sperre an den PCA-Rechner geschickt werden. Damit ist der PCA-Rechner stets in Besitz der aktu-
ellsten Seitenversionen fiir seine Partition; da nur er diese Seiten ausschreibt, ist keine Ausschreibko-
ordinierung mit anderen Rechnern vorzusehen. Die Bereitstellung der aktuellen Seitenkopien ist damit
auch ohne eigene Kommunikation moglich, da der PCA-Rechner die Seiten mit der Beantwortung
einer Sperranforderung (Lock-Response) iibertragen kann. Damit brauchen also zum Anfordern von
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Anderungen bei anderen Rechnern keine zusitzlichen synchronen Nachrichten verschickt zu werden.
Von Nachteil bei dem Schema ist, daB moglicherweise viele Anderungen zum PCA-Rechner zu iiber-
tragen sind, v.a. bei nur geringer Lokalitit von Anderungszugriffen; auBerdem werden Umver-
teilungen der PCA-Zuordnungen aufwendiger. Eine eintragsweise Synchronisation von Anderungen,
die mit diesem Ansatz einfach moglich ist, kann jedoch eine deutliche Abnahme des Ubertragungs-
volumens bewirken. Von Vorteil ist auch, daB keine globale Log-Datei mehr zu erstellen ist, wenn
der PCA-Rechner alle Anderungen seiner Partition protokolliert (s. 7.5).

Bei den anderen Synchronisationsverfahren ist die Bereitstellung geédnderter Objekte gemiB dem
Propagate-on-Demand-Ansatz vorzunehmen, bei dem die Anderungen explizit bei dem Rechner an-
zufordern sind, der die letzte Modifikation durchgefiihrt hat (MODIFYING-PROCESSOR). Die An-
forderungen fiihren zwar zu zusitzlichen synchronen Nachrichten fiir die TA, jedoch ist zu beachten,
daB im zentralisierten Fall dafiir in vielen Fillen auch ein physischer Lesevorgang notwendig gewesen
wire. Das Anfordern einer Seite verursacht jedoch i.a. eine deutlich kiirzere TA-Unterbrechung als
ein Plattenzugriff (z.B. 2 statt 35 ms). Dennoch ergeben sich natiirlich groBere Verzogerungen als bei
dem PCA-Ansatz. Das Propagate-on-Demand-Verfahren erlaubt bei Sperrverfahren auch nur eine auf-
wendige Ausschreibkoordinierung (7.3); im Gegensatz zu den Broadcast-Losungen braucht aber nur
an einer Stelle vermerkt zu werden (in der globalen Sperrtabelle), wo eine Anderung erhiltlich ist.
Ein weiterer Aspekt ist, daB es bei dem Propagate-on-Demand-Ansatz zu erfolglosen Anforderungen
kommen kann, da das Ausschreiben geédnderter Seiten nur asynchron (gebiindelt) mitgeteilt wird.

Bei optimistischen Verfahren lassen sich Zugriffe auf invalidierte Objekte nur verringern, jedoch
nicht ausschlieBen. Denn die Erkennung veralteter Objektzugriffe erfolgt oft erst in der Validierung,
also am TA-Ende. Um das Ausmal an Zugriffen zu veralteten Objekten (und damit die Anzahl an
Riicksetzungen) einzugrenzen, miissen fiir die optimistischen Protokolle Anderungs-TA auch mit einer
Broadcast-Nachricht mitteilen, welche Anderungen sie vorgenommen haben. Dabei wird in repliziert
gefiihrten Objekttabellen der Anderungsrechner vermerkt, von dem die modifizierten Daten gemiB
dem Propagate-on-Demand-Ansatz anzufordern sind. Da die Broadcast-Nachrichten erst nach dem
Ende der Update-TA gesendet werden, handelt es sich hier um eine asynchrone Broadcast-Losung,
die zu keiner Antwortzeitverschlechterung fiir Anderer fiihrt. Dennoch verursachen sie einen mit der
Rechneranzahl zunehmenden Kommunikationsaufwand zur Erkennung veralteter Objekte, der bei
Sperrverfahren nicht erforderlich ist. Da mit den Broadcast-Nachrichten auch Zugriffe auf invalidierte
Objekte erkennbar werden, konnen sie zur vorzeitigen Zuriicksetzung von betroffenen TA genutzt
werden. Bei der Validierung werden dann nur noch die TA zuriickgesetzt, fiir die damit der Zugriff
auf veraltete Daten noch nicht entdeckt werden konnte. Ein Vorteil der Broadcast-Lsung ist auch
hier, daB die Ausschreibkoordinierung einfach geldst ist (der MODIFYING-PROCESSOR kann eine
von ihm gednderte Seite ausschreiben, nachdem die anderen Rechner per Broadcast-Nachricht infor-
miert wurden, daB3 er in Besitz der aktuellen Seite ist).

Einfluff der Lastverteilung

Das von der TA-Last und der Strategie zur Lastverteilung bestimmte Ausma8 an rechnerspezifischer
Lokalitiit besitzt bei allen Synchronisationsverfahren einen entscheidenden Einflu anf die Leistungs-
fihigkeit, weil die Anzahl physischer E/A-Vorginge und der Pufferinvalidierungen direkt davon
abhiingen. Beziiglich der Hiufigkeit von Synchronisationsnachrichten sind optimistische Verfahren
weit weniger von der erreichbaren Lokalitit abhingig als Sperrverfahren. Dort kann vor allem das
Primary-Copy-Konzept zu einer weitgehenden Einsparung von Synchronisationsnachrichten aufgrund
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einer rechnerspezifischen Lokalitit genutzt werden. Die Abhingigkeiten zur Partitionierbarkeit der
TA-Last lassen sich bei Sperrverfahren nur iiber die Leseoptimierung verringern, die umso wirksamer
ist, je grofer der Anteil von Lesezugriffen ist.

Die erreichbare Lokalitit bestimmt aber auch den Kommunikationsbedarf zur Behandlung des Veral-
terungsproblems, und zwar bei allen Verfahren. Beim Propagate-on-Demand-Ansatz ist das AusmaB
externer Seitenanforderungen offenbar direkt abhingig vom AusmaB rechnerspezifischer Lokalitit;
dabei ergeben sich bei geringerer Anderungsintensitit und Lokalitit von Lesezugriffen analoge Vor-
teile wie bei der Leseoptimierung zur Synchronisation (bereits eingelesene oder angeforderte Seiten
konnen vielfach weiterbenutzt werden). Beim PCA-Ansatz werden zwar keine zusitzlichen Nachrich-
ten zum Austausch der Anderungen notwendig, doch ist der Ubertragungsumfang unmittelbar von der
erreichbaren Lokalitiit bestimmt.

Modulare Wachstumsfihigkeit

Die Forderung nach modularem Wachstum verlangt, daB mit zunehmender Rechneranzahl der Durch-
satz anndhernd linear gesteigert werden kann, ohne daB die Antwortzeiten signifikant zunehmen. Dies
wird dadurch erschwert, da die Konfliktwahrscheinlichkeit i.a. durch die TA in den neu hinzugekom-
menen Rechnern erhht wird. AuBerdem sind bei mehr Rechnern i.d.R. eine sich verringerte rechner-
spezifische Lokalitit sowie hiufigere Pufferinvalidierungen zu erwarten und daher eine Zunahme von
extern anzufordernden Anderungen. Diese leistungsmindernden Einfliisse kénnen begrenzt werden,
wenn mit Erh6hung der Rechneranzahl (und damit der Parallelitit) auch neue TA-Typen und/oder
neue DB-Bereiche hinzukommen.

Die mit wachsender Rechneranzahl meist groer werdende Konfliktwahrscheinlichkeit wird v.a. fiir
rein optimistische Verfahren problematisch (hohe Anzahl von Riicksetzungen). Daneben wichst bei
ihnen der Kommunikationsbedarf pro TA v.a. bei verteilter Validierung und wegen der Broadcast-
Nachrichten (9.3); die Anzahl synchroner Nachrichten steigt jedoch nur aufgrund von Seitenanforde-
rungen bei anderen Rechnern. Bei Sperrverfahren ist dagegen bei Abnahme der erreichbaren Lokalitit
mit einer deutlicheren Erhthung an synchronen Nachrichten zu rechnen, v.a. bei Anwendung eines
Sole-Interest-Konzepts. Die Token-Ring-Verfahren (Pass-the-Buck oder optimistisch) sind am meisten
auf eine geringe Rechneranzahl begrenzt, da bei ihnen auch die Wartezeiten auf das Token sowie die
Token-Umlaufzeiten (die mit steigender Rechneranzahl immer linger werden) die Antwortzeiten er-
héhen. So sind bei den Pass-the-Buck-Protokollen bereits mehr als zwei Rechner kaum sinnvoll, wih-
rend bei dem optimistischen Token-Ring-Protokoll (wegen dem geringeren AusmaB synchroner Nach-
richten) die Erweiterbarkeit etwas besser sein diirfte.

Aufwand zur Behandlung von Rechnerausfillen

Die Synchronisationsverfahren unter zentraler Kontrolle erfordern den grofiten Aufwand zur Crash-
Recovery, da fiir den zentralen Knoten eine Sonderbehandlung erforderlich ist und dafiir im Normal-
betrieb teuere SicherungsmafBnahmen vorzusehen sind. Von den verteilten Verfahren verursacht das
Primary-Copy-Sperrverfahren eine relativ zeitintensive Crash-Recovery, da hierbei ein REDO fiir die
gesamte Partition des betroffenen Rechners vorzunehmen ist, ebenso eine Rekonstruktion der verlo-
rengegangenen Sperrtabelle sowie eine PCA-Umverteilung. Fiir die anderen Verfahren 1dBt sich der
REDO-Aufwand weitgehend auf die Anderungen begrenzen, die im ausgefallenen Rechner vorgenom-
men und noch nicht in die physische Datenbank eingebracht wurden. Dies wird v.a. fiir optimistische
Verfahren mit repliziert gefiihrten Objekttabellen leicht méglich.
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Sehr einfach wird die Behandlung von Rechner- und Plattenausfillen, wenn nur ein Anderungs-
rechner vorgesehen ist, da dann dessen Log-Datei alle erfolgreichen Anderungen enthilt. Dieser Spe-
zialfall bringt auch Vorteile beziiglich des Veralterungsproblems sowie des Kommunikationsbedarfs
zur Synchronisation (im Update-Rechner konnen z.B. Lesezugriffe immer lokal gewdihrt werden).
Allerdings ist der Ansatz nur bei geringer Anderungsintensitit nutzbar, zumal der Anderungsrechner
sonst auch mit vielfachen Anforderungen ge#nderter Objekte belastet wird.

Bewertung der Protokolle

Fiir sechs der eingefiihrten Protokolle sind in nachfolgender Tabelle fiir einige der diskutierten
Aspekte einfache Bewertungen vorgenommen worden. Es sind dabei drei Sperrverfahren und drei
optimistische Ansitze beriicksichtigt mit je einem zentralen und zwei verteilten Verfahren. Bei den
zwei verteilten Verfahren handelt es sich jeweils um ein Token-Ring-Protokoll und um ein Primary-
Copy-artiges Schema.

PCL  Z2LM EPTB ZV-BOCC+ TR-FOCC PCA-BOCC+
Kommunikat ionsbedarf o/+ - +/++ +/++ + +/++
Synchronisation
Kommunikat ionsbedarf ++ 0 + - - -
Veralterungsproblem
modulare Wachstumsfa- o/+ -/0 - + -/0 o/+
higkeit
Aufwand fir Crash- 0 - o/+ - +/++ +
Recovery
Universalitit +/++ + + -/ - e

Bewertungen: ++ sehr gut, + gut, 0 mittel, - schlecht, —— sehr schlecht

Es ist klar, daB die Tabelle nur einige wenige Aspekte beriicksichtigt, wobei die Einschitzungen zum
Teil noch durch die Abhiingigkeiten von der TA-Last (z.B. beim Kommunikationsbedarf) erschwert
wurden. Bei dem Kriterium ’Universalitit’ wurden die Sperrverfahren am hochsten bewertet und hier
v.a. das Primary-Copy-Sperrverfahren, da bei ihm eine Synchronisation auf Eintragsebene und von
High-Traffic-Objekten am besten einsetzbar ist.

Hauptmanko des EPTB-Protokolls ist seine Beschrinkung auf zwei Rechner, so daB damit hochste
TA-Raten nicht zu erreichen sind. Der ZLM-Ansatz erfordert voraussichtlich einen hohen Kommuni-
kationsbedarf zur Synchronisation (Sole-Interest-Konzept) sowie einen hohen Aufwand zur Ausfallbe-
handlung des zentralen Knotens, der bei hoheren TA-Raten auch zum Engpa werden kann. Von den
pessimistischen Protokollen ist daher das Primary-Copy-Sperrverfahren (PCL) eindeutig als am besten
zu bewerten, da mit ihm auch die effektivste Kooperation mit der Lastkontrolle ermdglicht wird.

Sehr wesentlich ist auch, daB bei PCL das Veralterungsproblem vollkommen ohne zusitzliche Nach-
richten gel6st werden kann.

Optimistische Verfahren versprechen bessere Antwortzeiten als Sperrprotokolle, da bei ihnen nur
wenige synchrone Nachrichten zur Synchronisation anfallen; insbesondere bei Beschrénkung auf Kon-
sistenzebene 2. Dennoch sind sie auch mit dieser Optimierung auf konfliktirmere Anwendungen be-
schrinkt, zumal bei héherer Anderungsintensitit fiir optimistische Verfahren ebenfalls viele Nachrich-
ten zur Behandlung des Veralterungsproblems anfallen. Kapitel 9 hat gezeigt, daB von den drei be-
riicksichtigten Verfahren, das Primary-Copy-artige Validierungsschema (PCA-BOCC+) am vielver-
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sprechendsten ist; die notwendige Kombination mit einem Sperrverfahren ist bei ihm auch am besten
moglich. Vorteile eines solch kombinierten Verfahrens verglichen mit einem reinen PCL-Protokoll er-
geben sich vor allem bei Konsistenzebene 2, da dann Lese-TA ihr erfolgreiches Durchkommen garan-
tiert werden kann. Daneben konnen kurze Anderer moglicherweise mit einer optimistischen Synchro-
nisation auch schneller bearbeitet werden, so daB nur lange Anderer, bereits gescheiterte TA oder TA,
fiir die Konsistenzebene 3 erfiillt sein muB, Sperren setzen. Andererseits ergibt sich eine erhebliche
Komplexititssteigerung fiir das kombinierte Protokoll, bei dem nicht alle Vorteile des PCL-Verfahren
iibernommen werden konnen. Denn nun miissen auch pessimistisch synchronisierte Anderungs-TA
eine Broadcast-Nachricht nach TA-Ende senden, um ihre Anderungen fiir optimistische TA anzuzei-
gen. Weiterhin muf8 wegen der optimistischen TA auf eine Propagate-on-Demand-Strategie zur Be-
handlung des Veralterungsproblems iibergegangen werden, was deutliche Nachteile mit sich bringt

(s.0.).

Insgesamt gesehen ist also das Primary-Copy-Sperrverfahren, das in Kapitel 7 ausfiihrlich behandelt
wurde, als der geeignetste Kandidat zur Synchronisation in einem DB-Sharing-System anzusehen.
Natiirlich sind die qualitativ einsichtigen Vorteile des Protokolls v.a. wegen den erwihnten Abhéngig-
keiten zur TA-Last durch fundierte quantitative Leistungsbewertungen zu belegen. Hierzu wurde ein
detailliertes Simulationssystem realisiert, das alle wesentlichen Komponenten eines DB-Sharing-
Systemes beriicksichtigt und bei denen als Lastbeschreibung Traces realer DB-Anwendungen benutzt
werden konnten. Die Beschreibung dieses Simulationssystems sowie der damit ermittelten Ergebnisse
fiir das Primary-Copy-Sperrverfahren stehen im Mittelpunkt von Teil IV.
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IV Quantitative Leistungsuntersuchungen

Nach der bisherigen Darstellung der konzeptionellen Aspekte von Synchronisationsverfahren sowie
ihrer weitgehend qualitativen Beurteilung, soll in diesem Teil die Leistungsfahigkeit fiir einige der
Protokolle quantitativ analysiert werden. Dazu werden zunéchst in Kap. 12 die in Frage kommenden
Methoden zur Leistungsbewertung sowie bereits vorliegende quantitative Analysen von Synchronisati-
onsprotokollen betrachtet. Die restlichen Kapitel von Teil IV beschiftigen sich dann mit den eigenen
Leistungsbewertungen von Synchronisationsverfahren fiir DB-Sharing. Kap. 13 beschreibt das imple-
mentierte Simulationssystem sowie die bei den empirischen Simulationen benutzten TA-Lasten.
Ausfiihrlich analysiert werden dann in Kap. 14 die fiir das Primary-Copy-Sperrverfahren (Kap. 7)
erzielten Simulationsresultate. Zum Vergleich werden schlieSlich in Kap. 15 noch einige Ergebnisse
fiir weniger aussichtsreiche Protokolle, insbesondere fiir optimistische Token-Ring-Verfahren, vor-
gestellt. Teil V faBt dann die wichtigsten Erkenntnisse dieser Arbeit unter Beriicksichtigung der
gewonnenen Simulationsresultate zusammen.

12. Existierende Leistungsanalysen zur Synchronisation in DBS

In 12.1 diskutieren wir zundchst die zur quantitativen Leistungsbewertung von Synchronisations-
verfahren fir DBS anwendbaren Vorgehensweisen. Nach einer kurzen Darlegung wesentlicher
Leistungsstudien fiir zentralisierte und verteilte DBS, konzentrieren wir uns in 12.3 auf die bisherigen
quantitativen Analysen von Synchronisationsprotokollen fiir DB-Sharing.

12.1 Methoden der quantitativen Leistungsbewertung von Synchronisations-
verfahren

Wie generell bei der quantitativen Leistungsbewertung von Computersystemen und ihrer Komponen-
ten kommen auch zur Analyse von Synchronisationsverfahren entweder MeBmethoden oder Modellie-
rungstechniken in Frage. Die Anwendung von MeBmethoden zur Untersuchung verschiedener Syn-
chronisationsprotokolle verursacht aber einen prohibitiv hohen Aufwand. Denn dazu miifte jeder der
zu analysierenden Algorithmen implementiert und in ein reales Datenbanksystem integriert werden,
was wegen der Wechselwirkungen zu anderen Systemkomponenten (z.B. Systempufferverwaltung)
und den durch das benutzte DBS implizierten Abhingigkeiten kaum realisierbar erscheint. Die Ge-
winnung von geeigneten MeBergebnissen verlangt desweiteren, daB im DBS relevante Daten gesam-
melt werden und da eine ausreichend realistische und flexible MeBumgebung aufgebaut wird /Pei86/.

Aus diesen Griinden werden iiblicherweise Modellierungstechniken zur Leistungsanalyse von Syn-
chronisationsverfahfen eingesetzt, wobei unterschieden wird zwischen analytischer Modellbildung und
Simulationen (sowie hybriden Techniken). Beim analytischen Ansatz wird eine mathematische
Bestimmung der Leistungskenngrofen unter Beriicksichtigung einer Menge von Modellparametern
angestrebt. Um dies zu ermdglichen und die Formeln einigermaflen iiberschaubar und 16sbar zu hal-
ten, miissen dabei jedoch sowohl fiir das System- und das Lastmodell als fiir die zu analysierenden
Algorithmen selbst eine Fiille von Vereinfachungen vorgenommen werden, die oft mit der Realitiit
kaum noch in Einklang zu bringen sind. Damit wird natiirlich die Aussagefdhigkeit der Ergebnisse
von vorneherein in Frage gestellt, zumal mehrere Vereinfachungen einen akkumulativen Effekt auf
die Resultate verursachen konnen. Der Grund fiir die weitverbreitete Anwendung analytischer
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Modelle liegt v.a. darin, daB die Resultate einfach und schnell ermittelt werden konnen, da hierzu
vielfach nur einige Funktionswerte mit wechselnden Parameterbesetzungen zu berechnen sind.

Eine wesentlich realistischere Modellierung und Leistungsbewertung wird mit Simulationen er-
moglicht; insbesondere kann der Synchronisationsalgorithmus selbst vollstindig implementiert wer-
den. Auf die Aussagekraft der Simulationsergebnisse entscheidenden Einflul haben dabei die nach-
gebildete Hardware-Konfiguration (CPUs, E/A-Server, Kommunikationssystem, Terminals) sowie das
gewihlte Modell zur Beschreibung von Datenbank und TA-Last. Hinsichtlich des Lastmodells lassen
sich die Simulationsmethoden weiter unterteilen in mit synthetischen TA-Lasten arbeitende Ansitze
und in mit empirischen Lasten getriebene Simulationen.

Bei Simulationen mit synthetischen Lasten werden die TA-Profile durch parametrisierte sto-
chastische Entscheidungen (Zufallszahlengeneratoren) bestimmt, so z.B. bei der TA-GroBe oder bei
der Auswahl der zu referenzierenden DB-Objekte. Damit konnen jedoch die in realen Anwendungen
vorzufindenden Referenzmuster meist nicht addquat nachgebildet werden (Hot-Spot-Elemente, Lokali-
tdt u.d.). Vielmehr werden oftmals (zur Aufwandbegrenzung bzw. durch die verwendete Simulations-
sprache bedingt) @hnlich primitive Modelle fiir die Last oder die Datenbankstruktur vorgesehen wie
bei analytischen Untersuchungen. Diese gravierenden Schwichen werden bei empirischen Lastbe-
schreibungen vermieden, die aus Aufzeichnungen (Traces) realer Datenbankanwendungen gewonnen
werden konnen. Diese auch als Objektreferenz-Strings bezeichneten Lastbeschreibungen reflektieren
alle beim DB-Zugriff in realen Anwendungen vorkommenden Besonderheiten und UnregelmiBig-
keiten, so da@ keine vereinfachenden bzw. nicht zu validierenden Modellannahmen erfordetlich wer-
den /HPR85a/.

Trace-getriebene Simulationen mit Objektreferenz-Strings konnten bereits zur Untersuchung ver-
schiedener DBS-Komponenten erfolgreich eingesetzt werden, so bei der Systempufferverwaltung
/EfH#84/, der Logging- und Recovery-Komponente /Reu81, Reu84/ und v.a. fiir die Synchronisations-
komponente in zentralisierten DBS /Ari83, Ger83, PeRe83, Pet84, Pei86, HiiPe87/. Fiir Mehrrechner-
DBS bieten empirische Lasten den zusitzlichen Vorteil, da mit ihnen im Gegensatz zu synthetischen
Lasten ein sinnvolles TA-Routing méglich wird, da das Referenzverhalten der vorkommenden TA-
Typen aus dem Objektreferenz-String ermittelt werden kann. Der Ansatz der Trace-getriebenen Simu-
lationen wird auch hier zur quantitativen Bewertung der Synchronisationsprotokolle fiir DB-Sharing
verwendet, wozu ein detailliertes Simulationssystem entwickelt wurde (Kap. 13). Empirische Simula-
tionen von Synchronisationsverfahren fiir DB-Sharing wurden bislang in einfacherer Form schon in
/Rah84, HiRa85, Met86, Hab86/ eingesetzt; in /Boh85, Cai87/ wird die Ubertragung dieses Ansatzes
zur Modellierung von DB-Distribution-Systemen betrachtet.

Um die kaum zu iiberschitzenden Vorteile von Trace-getriebenen Simulationen nutzen zu konnen,
miissen zundchst natiirlich die Objektreferenz-Strings mit den relevanten Objektreferenzen, TA-Gren-
zen, DML-Befehlen u.4. erzeugt werden, wozu ein entsprechend instrumentiertes, reales DBS vorlie-

gen muB. Auch mogliche Probleme bei empirischen Simulationen sollen hier nicht verschwiegen wer-
den:

- Die fiir einen Objektreferenz-String gewonnenen Ergebnisse beziehen sich zunidchst nur auf die
zugrundeliegende Anwendung und das benutzte DBVS, so daB eine Verallgemeinerung auf andere
Lasten und Systeme nicht immer moglich ist. Zur Abschwichung dieses Punktes sollten die Simu-
lationen mit verschiedenartigen Objektreferenz-Strings durchgefiihrt werden.
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- Die Gewinnung und Interpretierbarkeit der Ergebnisse ist i.a. aufwendiger und schwieriger als mit
analytischen Modellen oder Simulationen mit synthetischen Lasten. So miissen zur Simulierung von
Mehrrechner-DBS im Referenz-String ausreichend viele TA bereitgestellt werden, um eine signifi-
kante Verarbeitungsdauer des zu simulierenden Systems zu erreichen. Eine hohe Anzahl von TA
verursacht aber nicht nur eine aufwendige Erstellung der Referenz-Strings, sondern auch sehr lange
Simulationszeiten.

- Die bei der Trace-Erstellung vorliegende Sollparallelitit kann bei den Simulationen nicht beliebig
erhoht werden, ohne verfdlschende Effekte einzufiihren. Denn werden z.B. zwei vom gleichen Ter-
minal nacheinander gestartete TA in der Simulation parallel bearbeitet, kann dies zu einer kiinst-
lichen Erhéhung der Konfliktrate bzw. Verbesserung der Lokalitiit fiihren.

- Die Eigenheiten bestimmter Lasten und/oder DBS macht es fiir einige Synchronisationsverfahren
erforderlich, bestimmte Lastkontrollmafnahmen einzufijhren, um {iberhaupt alle TA erfolgreich
bearbeiten zu konnen /Pei86/.

12.2 Existierende Leistungsanalysen fiir zentralisierte und verteilte DBS

Mittlerweile liegen eine Fiille von quantitativen Leistungsuntersuchungen fiir Synchronisationsver-
fahren in zentralisierten und verteilten DBS vor, auf die hier jedoch nur selektiv eingegangen werden
kann. Bei den Untersuchungen wurden v.a. aus Aufwandsgriinden zumeist analytische Modelle oder
Simulationen mit synthetischen Lasten verwendet, insbesondere in VDBS. Fiir DB-Distribution wird
bisher nur in /Cai87/ iiber empirisch gewonnene Simulationsergebnisse berichtet.

Zentralisierte DBS

In zentralisierten DBS konzentrierten sich die bisherigen Leistungsanalysen auf Sperrverfahren, opti-
mistische Protokolle sowie auf Mehrversionen-Techniken. Die betreffenden Arbeiten wurden zum
Teil schon in Kap. 4 angesprochen, einen breiteren Uberblick bieten /APS84, TGS84, Pei86, Tay87,
Rah87b/. Aufgrund der unterschiedlichen Bewertungsansitze, starken Unterschieden bei der Model-
lierung der Systemkomponenten und des Lastverhaltens, den verwendeten Leistungsmafen sowie bei
den Parameterbesetzungen lassen die meisten Studien keinen direkten Vergleich untereinander zu.
Vielmehr kommen verschiedene Untersuchungen oft zu widerspriichlichen Einschitzungen einzelner
Verfahren. So schnitten z.B. bei Analysen, bei denen von der Annahme unbegrenzter Ressourcen aus-
gegangen wird (keine Wartezeiten bei CPU oder Platten aufgrund paralleler TA) /PeRe83, KiPf85,
FrRo85/, selbst die einfachsten optimistischen Verfahren v.a. bei hoherer Parallelitit besser ab als
Sperrverfahren. Der Grund dafiir liegt darin, daB bei unbegrenzten CPU- und E/A-Kapazititen Riick-
setzungen relativ leicht verkraftet werden kénnen und meist keine Durchsatzeinbuflen bewirken. Bei
realistischer Modellierung von CPU- und E/A-Anforderungen war dagegen das einfache BOCC-
Verfahren (meist wurde nur dieses optimistische Protokoll betrachtet) den Sperrverfahren i.a. deutlich
unterlegen, insbesondere bei hoher Parallelitidt bzw. hoher Konfliktwahrscheinlichkeit.

Weitere zum Teil gravierende Vereinfachungen sind v.a. bei analytischen Modeilen als auch Simulati-
onen mit synthetischen Lasten zu finden. So werden teilweise nur sehr kleine Datenbanken vorgese-
hen (z.B. <= 200 Objekte in /MeNa82, KiPf85/), und es wird meist von gleichverteilten (bzw.
sequentiellen) Zugriffsmustern ausgegangen. In manchen Studien werden nur &ndernde Zugriffe vor-
gesehen. Bei der Lastmodellierung werden oftmals nur ein TA-Typ bzw. einige wenige TA-Typen
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unterschieden (entweder iiber die Anzahl der referenzierten Objekte oder zur Trennung von Lese- und
Anderungs-TA). Vielfach werden auch nur sehr kurze TA beriicksichtigt; zum Teil referenziert jede
TA genau die gleiche Anzahl von Objekten. Da mit empirischen Simulationen solche und weitere
Einschrinkungen nicht notwendig sind, weisen die mit ihnen erlangbaren Resultate i.a. einen ungleich
hoheren Realititsbezug auf.

Auch bei den Synchronisationsverfahren selbst werden oft nur die einfachsten Protokolle untersucht
sowie zum Teil die Ergebnisse verzerrende Vereinfachungen vorgenommen. So wird bei den opti-
mistischen Verfahren in den meisten Fillen nur das urspriingliche BOCC-Protokoll untersucht, bei
den Sperrverfahren oft nur der RX-Ansatz. Bei Sperrverfahren wird desweiteren in einigen Fillen ein
Preclaiming vorausgesetzt, um keine Deadlock-Behandlung vornehmen zu miissen, obwohl in der
Realitit die von einer TA referenzierten Objekte bei BOT i.a. nicht genau bekannt sind. Auch werden
meist Sperrkonversionen auBler acht gelassen, obgleich diese in realen Anwendungen kaum ver-
meidbar sind und die Leistungsmerkmale stark beeinfluBen konnen /Pei86/. Trotz der Abhingigkeiten
zwischen Synchronisation und Systempufferverwaltung sowie Logging/Recovery, die Durchsatz und
Antwortzeiten gleichermaBen beeinfluBen, betrachtet desweiteren die Mehrzahl der Analysen die Syn-
chronisationskomponente vollig isoliert.

Eine vergleichsweise genaue Simulationsstudie mit synthetischen Lasten wurde in /CaSt84/ sowie in
verbesserter Form in /ACL85/ vorgestellt; untersucht wurden dabei u.a. das urspriingliche BOCC-
Verfahren, ein Preclaiming-Sperrprotokoll sowie RX-Verfahren mit und ohne Sperrkonversionen.
Neben einer Reihe von Terminals werden in dem Modell sowohl CPU- als auch E/A-Server beriick-
sichtigt; im Lastmodell wurde unterschieden zwischen kurzen und langen TA (’lange’ TA referenzier-
ten im Mittel 30 Objekte) sowie zwischen sequentiellen und gleichverteilten DB-Zugriffen. Wihrend
die Synchronisationsverfahren explizit implementiert wurden, blieb jedoch der EinfluB einer System-
pufferverwaltung unberiicksichtigt. Die Ergebnisse (Durchsatz, Anzahl der Riicksetzungen) belegen
v.a. die Uberlegenheit der Sperrverfahren gegeniiber dem einfachen BOCC-Protokoll. Die mit diesem
Modell auch vorgenommenen Analysen von Mehrversionen-Verfahren /CaMu86/, zeigen das grofie
Optimierungspotential dieser Technik, die Lese-TA von der Synchronisationsnotwendigkeit befreit.

Eine noch genauere und realititsgetreuere Analyse von Synchronisationsverfahren in zentralisierten
DBS wurde in der schon mehrfach erwihnten empirischen Simulationsstudie /Pei86/ durchgefiihrt. In
dieser Arbeit wurden neben den Synchronisationsprotokollen (RX-, RAX-, RAC-Sperrverfahren,
BOCC- und FOCC-Protokolle) auch die Systempufferverwaltung vollstindig implementiert. Die dabei
verwendeten Objektreferenz-Strings werden auch fiir unsere Simulationen als Lastbeschreibung be-
nutzt werden. Die Studie kam zu dem Ergebnis, daB Sperrverfahren den betrachteten optimistischen
Verfahren fiir reale Lasten (Hot Spots, zum Teil sehr lange TA) deutlich iiberlegen sind sowie daB
MaBnahmen zur Lastkontrolle die Leistungsmerkmale nachhaltig beeinfluBen konnen. Am besten
schnitt generell ein RX-Sperrverfahren mit Beschrinkung auf Konsistenzebene 2 (kurze Lesesperren)

ab; wir werden deshalb diese Optimierung auch bei den untersuchten Algorithmen fiir DB-Sharing
anwenden.

Verteilte DBS

Obgleich schon eine Vielzahl von quantitativen Leistungsbewertungen von Synchronisationsverfahren
in VDBS bzw. DB-Distribution-Systemen verdffentlicht wurden, liegt ihre Aussagekraft und Glaub-
wiirdigkeit i.a. noch weit hinter den Untersuchungen fiir zentralisierte Systeme zuriick. Der Haupt-
grund dafiir liegt darin, dal sowohl die zu analysierenden Algorithmen als auch die zu modellierende
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Systemstruktur weitaus komplexer sind als im zentralen Fall (mehrere Rechner, Kommunikations-
system, Daten- und Lastverteilung, Replikation u.4.). Um diese gesteigerte Komplexitit bewiltigen zu
konnen, wurden die Last- und die Systemmodelle als auch die Nachbildung der Synchronisationsver-
fahren oft noch weiter vereinfacht als schon fiir den Ein-Rechner-Fall.

Eine erste Ubersicht iiber quantitative Leistungsuntersuchungen von Synchronisationsprotokolle fiir
VDBS wird in /Sev83/ gegeben. Desweiteren werden dort fiinf Protokolle (zentraler Lock-Manager,
verteiltes RX-Verfahren sowie drei Zeitmarkenverfahren) analytisch modelliert, jedoch ist sich der
Autor der vielen Vereinfachungen und Niherungen bewuBt, die keinen realistischen Leistungsver-
gleich .der Protokolle erlauben. Er empfiehlt daher auch Prototyp-Implementierungen der zu ver-
gleichenden Verfahren, um iiberhaupt wirklichkeitsnahe Parameterbesetzungen ermitteln zu konnen.
Andere analytische Ansitze wurden v.a. zum Vergleich verschiedener Update-Strategien in replizier-
ten DBS durchgefiihrt. So wurden in /GaTs84/ fiinf verschiedene Update-Strategien untersucht (wobei
das Primary-Copy-Protokoll am besten abschnitt), allerdings fiir lokal angeordnete Rechner, obwohl
hierbei die Replikation der Datenbank als weniger sinnvoll anzusehen ist. In /Wil80/ wurden fiir
einige der idlteren Vorschlige zur Update-Synchronisierung einfache Kostenformeln angegeben und
ausgewertet. In anderen Untersuchungen schlieflich standen die Verfiigbarkeitsmerkmale verschie-
dener Update-Algorithmen im Vordergrund, so z.B. in /CLP87, NoAn87/.

Auch die Simulationsstudien /LiNo83, TCB83, K1ISt86/ weisen noch starke Vereinfachungen auf, wel-
che die gewonnenen SchluBfolgerungen zum Teil als zweifelhaft erscheinen lassen. So wurden in
/TCB83/ Antwortzeitaussagen vorgenommen, obwohl keinerlei Hardware-Server (CPU, E/A, Kom-
munikationssystem) modelliert wurden. Stattdessen wurde lediglich pro Objektreferenz eine konstante
Bearbeitungszeit berechnet, ebenso wurde fiir jeden Kommunikationsvorgang eine konstante Ubertra-
gungszeit angenommen. In /KISt86/ sollten Systeme mit partieller Redundanz untersucht werden,
wobei die einzelnen Knoten eng gekoppelte Multiprozessoren sein konnen. Eine Haupteinschrinkung
ist, dafl angenommen wurde, daB sidmtliche Objektzugriffe lokal befriedigt werden; auBerdem fiihrte
jede Objektreferenz zu einem physischen E/A-Vorgang (kein Systempuffer).

In dem Simulationssystem von /KoJe86/ wurde zwar die Synchronisations- als auch die Logging-
Komponente nachgebildet, jedoch nur fiir eine sehr eingeschrinkte Hardware-Konfiguration (lediglich
zwei Knoten mit je einer Log-Platte und DB-Platte), welche keine verallgemeinerbaren Ergebnisse
zuldBt. In der Simulationsstudie /PuBe86/ wurde der Frage nach dem geeigneten Synchronisationsgra-
nulat fir VDBS nachgegangen. Dabei kamen die Autoren im wesentlichen zu den gleichen Emp-
fehlungen wie in /RiSt79/ fiir den zentralen Fall (s. 4.5), wenngleich in verteilten Systemen der
Synchronisationsaufwand fiir feine Granulate i.a. noch deutlich stiirker als fiir zentralisierte Systeme
iiber dem fiir groBe Granulate liegt (hdufigere Kommunikationsvorginge).

In /Cai87/ wird eine empirische Simulationsstudie fiir ein lokal gekoppeltes DB-Distribution-System
vorgestellt, bei dem keine Sub-TA verwendet werden, sondern Daten einer anderen Partition explizit
angefordert werden (I/O-request shipping). Neben drei verschiedenen Synchronisationsverfahren (Pri-
mary Copy, RAC, True Copy Token) werden auch die Systempufferverwaltung (NOFORCE),
Logging-Vorginge (DB-Cache) sowie eine zentrale Deadlock-Erkennung beriicksichtigt, wodurch ein
relativ detailliertes Simulationssystem entsteht. Bei den (Durchsatz-) Ergebnissen, die jedoch nur fiir
einen (kurzen) Referenz-String und nur eine Rechnerkonfiguration (6 Rechner mit jeweils 4 parallelen
TA pro Knoten) vorgestellt wurden, schnitt das RAC-Verfahren mit Abstand am schlechtesten ab
(teuere Zyklensuche). Auf eine explizite Datenverteilung wurde bei den Untersuchungen allerdings
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verzichtet; stattdessen wurde vereinfachend angenommen, da8 in jedem Rechner derselbe Prozentsatz
der Zugriffe (70 %) lokal abgewickelt werden kann.

12.3 Ecxistierende Leistungsanalysen fiir DB-Sharing

Die fiir DB-Sharing bereits vorgenommenen quantitativen Leistungsuntersuchungen von Synchronisa-
tionsprotokollen sollen in diesem Abschnitt genauer untersucht werden. Die betrachteten Analysen
stammen dabei von drei verschiedenen Forschungsgruppen (IBM Research Center Yorktown Heights,
Univ. Stuttgart, Univ. Kaiserslautern) und entstanden in den letzten zwei bis drei Jahren. Zunichst
sollen in 12.3.1 die Arbeiten aus der von P.S. Yu geleiteten ’Architecture Analysis and Design
Group’ des IBM Thomas J. Watson Research Center betrachtet werden, bei denen eine Mischung aus
simulativem und analytischem Ansatz zur Leistungsbewertung verwendet wird. Damit wurden u.a.
ein zentrales Sperrverfahren mit einer Lock-Engine (Hardware-Losung) sowie das Pass-the-Buck-
Protokoll von IMS untersucht. Danach folgt die Diskussion von Simulationen, die an der Universitit
Stuttgart durchgefithrt wurden und mit denen das Primary-Copy-Sperrverfahren sowie ein opti-
mistisches Token-Ring-Verfahren analysiert werden sollte. SchlieBlich werden noch zwei empirische
Simulationsstudien aus der Universitit Kaiserslautern betrachtet, welche die quantitative Analyse
eines zentralen Sperrverfahrens mit Sole-Interest-Konzept bzw. des erweiterten PTB-Protokolls (8.3.2)
zum Ziel hatten.

12.3.1 Arbeiten am IBM Research Center in Yorktown Heights

Die an dem genannten Labor durchgefiihrten DB-Sharing-Untersuchungen basieren weitgehend auf
analytischen Modellbildungen und (einfachen) Simulationen; die Parameterbesetzungen wurden zum
Teil aus (zwei) Traces realer Anwendungen ermittelt, die mit dem DBS IMS erstellt wurden. Als
Synchronisationstechniken wurde zum einen das Pass-the-Buck-Protokoll von IMS (8.3.1) untersucht
/Yu85b, YCDI87/, wobei auch eine Erweiterung auf mehr als zwei Rechner vorgesehen wurde, sowie
die Verwendung einer zentralen Lock-Engine /Yu85a/, die fiir die Behandlung aller Sperranforderun-
gen zustindig ist. Im einzelnen wurde dabei folgende Vorgehensweise gewihlt.

1. In einem ersten Schritt wurden die Traces analysiert, um fiir die Simulationen in Schritt 2 Para-
meterbesetzungen zu finden, wie etwa die mittlere Anzahl von Sperranforderungen pro TA (15).
Desweiteren wurden fiir das PTB-Protokoll von IMS einfache Trace-getriebene Simulationen
durchgefiihrt, um die mittlere Anzahl physischer E/A-Vorginge pro TA (unter Beriicksichtigung
von Pufferinvalidierungen) sowie Konfliktwahrscheinlichkeiten zu bestimmen, die dann bei den
eigentlichen Simulationen der Protokolle Verwendung fanden. Dazu wurden die TA aus dem
Trace auf die N (>='2) Rechner aufgeteilt und pro Rechner eine feste Sollparallelitiit eingestellt.
Fiir jedes N wurde dann die lokale und die globale Sperrkonfliktwahrscheinlichkeit bestimmt,
wobei fiir die Sperranforderungen die im Trace vorliegenden Zeitpunkte verwendet wurden. Die
so ermittelten Werte wurden als Konfliktwahrscheinlichkeiten ohne Mehrrechner-Overhead und
Kommunikationsverzogerungen bezeichnet und dienten als Startwert fiir die analytische Bestim-
mung der Konfliktwahrscheinlichkeit unter Beriicksichtigung der Mehrrechner-Einfliisse (s.u.).

2. Zur quantitativen Beurteilung der erwihnten Sperrprotokolle wurde ein sehr einfaches Simulati-
onssystem verwendet, mit dem v.a. die mittlere Antwortzeit pro TA im Mehrrechner-Fall
bestimmt werden sollte. Dabei wurden die mittleren Konfliktwahrscheinlichkeiten (ausgehend von
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dem Wert aus der Trace-getricbenen Simulation) sowie die mittleren Sperrwartezeiten (im
Konfliktfall) wihrend der Simulation in periodischen Zeitabstinden mit einem analytischen
Modell neu berechnet, unter Verwendung der zu dem jeweiligen Zeitpunkt vorliegenden mittleren
Antwortzeit. Dazu wurde angenommen, daB die Konfliktwahrscheinlichkeit direkt proportional
zum Produkt aus TA-Rate und mittlerer Antwortzeit ist; fiir die durchschnittliche Sperrwartezeit
wurde ein Drittel der mittleren Antwortzeit angesetzt. Das verwendete Simulationsmodell weist
eine Reihe von erheblichen Schwachpunkten auf:

- Bei der Lastmodellierung wurde nur ein einziger TA-Typ unterschieden, dessen Charakteristika
(Anzahl von Sperren und E/As) aus einem der Traces abgeleitet wurden. Desweiteren wurde nur
eine konstante TA-Ankunftsrate vorgesehen (20 TA/s pro Rechner) sowie eine feste Pfadlidnge
pro TA (430 K Instruktionen).

- Fiir jeden Rechner wurde das gleiche E/A- und Kommunikationsverhalten unterstellt. Die Nach-
bildung des E/A-Aufwandes beschrinkte sich auf die Beriicksichtigung einer festen Anzahl von
E/As pro TA. Auch der Kommunikationsaufwand wurde nicht addquat modelliert, da fiir jeden
Kommunikationsvorgang lediglich eine konstante Verzogerung beziiglich der TA-Antwortzeit
eingesetzt wurde; Wartezeiten im Kommunikationssystem blieben unberiicksichtigt. Ob und
wenn ja welche CPU-Belastungen fiir Kommunikationsvorginge angesetzt wurden, geht aus den
Arbeiten nicht eindeutig hervor.

Weder die Synchronisationsverfahren noch andere Systemkomponenten (wie etwa die System-
pufferverwaltung) sind explizit implementiert, auch werden keine zu referenzierende Objekte
verwaltet oder unterschieden. Stattdessen werden fiir alle Referenzen die gleichen, analytisch
bestimmten Konfliktwahrscheinlichkeiten und mittleren Sperrwartezeiten unterstellt, eine offen-
sichtlich wenig realistische Vorgehensweise. Eine Deadlock-Behandlung sowie dadurch mog-
liche Riicksetzungen bleiben unberiicksichtigt.

Die analytische Weiterentwicklung der Konfliktwahrscheinlichkeiten basiert auf den genannten
Vereinfachungen. Bei mehreren TA-Typen unterschiedlicher Linge, Anderungsintensitit oder
Ankunftsrate sowie bei Objekten mit unterschiedlicher Zugriffsfrequenz, wie in der Realitit der
Fall, sind solche analytischen Approximationen natiirlich hinfillig.

Eine Einschrinkung bei dem analytischen Ansatz ist zudem, daf die iterative Neubestimmung
der Konfliktwahrscheinlichkeiten nur fiir kleinere Startwerte konvergiert /Yu85a/.

3. Da durch die periodischen Neuberechnungen der Konfliktwahrscheinlichkeiten und der mittleren
Sperrwartezeiten hohe Simulationslaufzeiten entstanden, wurde zur Bestimmung der mittleren
Antwortzeiten ein approximatives analytisches Modell entwickelt. Die veroffentlichten Ergebnisse
wurden mit diespm noch weiter vereinfachten Modell gewonnen.

Da bereits das in Punkt 2 angesprochene Simulationsmodell gravierende Vereinfachungen enthalt, ist
die Aussagekraft der rein analytisch gewonnenen Ergebnisse noch stirker anzuzweifeln. Trotz dieser
Vorbehalte sollen einige der Ergebnisse ndher betrachtet werden, da sich insbesondere bei den Trace-
Analysen (Schritt 1) zum Teil interessante Beobachtungen ergaben.

Analyse des Pass-the-Buck-Protokolls /Yu85b, YCDI87/

Bei der Bestimmung der Konfliktwahrscheinlichkeiten mit den Trace-getriebenen Simulationen, bei
denen Kommunikationsverzdgerungen unberiicksichtigt blieben, erfolgte die Aufteilung der TA auf
die N Rechner zum einen wahlfrei (Random-Strategie) als auch zum Vergleich unter Verwendung
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einer statischen Routing-Strategie /YCDI87/, wobei TA mit #hnlichem Referenzverhalten dem glei-
chen Rechner zugeordnet wurden (Beriicksichtigung der Affinitit bzw. Lokalitit von TA-Typen). Es
zeigte sich, daB bei Anwendung der Routing-Strategie v.a. die Konfliktwahrscheinlichkeit zwischen
den Rechnern drastisch reduziert werden konnte, wohingegen die Konflikte zwischen lokalen TA
zunahmen (hohere Lokalitdt). Mit dem TA-Typ-basierten Routing konnte aber auch die Gesamtkon-
fliktwahrscheinlichkeit verringert werden. Weitere EinfluBgroien (neben der Lastverteilung) auf die
Konfliktwahrscheinlichkeiten, wie z.B. die Sollparallelitit oder die SystempuffergréBe, wurden nicht
analysiert.

Untersucht wurde daneben noch, inwieweit iiber die GHT Kommunikationsvorginge eingespart wer-
den konnen. Hier hatte die Anwendung einer Routing-Strategie einen nur geringen EinfluB, dafiir
erwies sich jedoch das Konzept der *hash class retentiveness’ (s. 8.3.1) als sehr wirkungsvoll. Bereits
ohne dieses Konzept lag fiir mehr als 50 % der Sperranforderungen (bei zwei bis vier Rechnern) ein
10-Hash-Klassen-Eintrag vor, der eine lokale Synchronisierung erlaubt, und in ca. 40 % der Fille ein
00-Eintrag. Der Grund fiir den hohen 10-Anteil liegt an den bei IMS verwendeten kurzen (Lese-)
Sperren, so daB eine TA oftmals mehrere Sperren fiir das gleiche Objekt anfordert /YCDI87/. Dieser
Anteil konnte nun durch Einsatz der "hash class retentiveness’ auf iiber 80 % fiir zwei Rechner (75 %
fiir N=3) gesteigert werden, da durch das verlingerte Halten von 10-Eintriigen auch andere TA ver-
starkt davon profitieren konnten. Die Antwortzeiten waren auch wesentlich durch die Dauer der
Master-Phasen (buck delay) bestimmt. Ein zu kleiner Wert fiihrte zu einem hohen Kommunikations-
Overhead sowie zu schlechten Antwortzeiten wegen langer Wartezeiten bei der CPU-Zuteilung. Ein
zu hoher Wert dagegen fiihrt ebenfalls zu AntwortzeiteinbuBen, da lingere Verzdgerungen fiir lokal
nicht behandelbare Sperranforderungen entstehen /Yu85b/.

Synchronisation mit einer zentralen Lock-Engine /Yu85a/

Bei diesen Untersuchungen wurde die Existenz einer zentralen Lock-Engine (10.4) vorausgesetzt, die
alle Sperranforderungen und -freigaben bearbeitet. Fiir diesen zentralen Server wurde eine konstante
Bedienzeit pro Lock-Request angenommen (Parameterbesetzung 100 bis 500 Mikrosekunden). In dem
Modell wurden jedoch fiir die Interaktionen mit der Lock-Engine keinerlei Kommunikationskosten in
den Verarbeitungsrechnern berechnet (offenbar unter der Annahme, daB diese Interaktionen mit einem
speziellen Maschinenbefehl abgewickelt werden koénnen). Unter dieser Voraussetzung war der
Kommunikationsbedarf natiirlich kein limitierender Faktor mehr, sondern lediglich die mit der
Rechnerzahl (TA-Rate) zunehmende Konfliktwahrscheinlichkeit sowie wachsende Wartezeiten bei der
Lock-Engine. Fiir den mit dem PTB-Protokoll ermittelten Startwert fiir die Konfliktwahrscheinlichkeit
(0.69 %) sowie einer Lock-Engine-Bedienzeit von 100 Mikrosekunden wurde prognostiziert, daf bis
zu 10 Rechner gekoppelt werden konnen; in diesem Fall ergab sich fiir N=10 eine ca. 50 % héohere
TA-Antwortzeit als bei N=2.

Es ist klar, daB mit der Annahme einer Lock-Engine das mit einer Software-Losung zur Synchronisa-
tion verbundene Problem des Kommunikations-Overheads ’wegdefiniert’” wurde. DaB die unterstellte
Hardware-Losung nur schwer realisierbar sein diirfte, wurde schon in 10.4 diskutiert. Ungeachtet
dessen wurde die Synchronisation mit einer Lock-Engine z.B. auch in /CDY86, DYB87/ unterstellt,
wo ein quantitativer Leistungsvergleich zwischen DB-Sharing- und DB-Distribution-Systemen ver-
sucht wurde (und DB-Sharing meist besser abschnitt).



174

Einflu$} von Pufferinvalidierungen

Fiir das E/A-Verhalten wurde bei den Untersuchungen der Gruppe um P.S. Yu stets eine FORCE-
Strategie voraugesetzt, wenngleich dies fiir Hochleistungs-DBS als nicht akzeptabel anzusehen ist (s.
2.3.1). Desweiteren wurde fiir die Behandlung des Veralterungsproblems meistens die einfachste Stra-

tegie, namlich die synchrone Broadcast-Validierung (6.3), unterstellt (so auch bei den oben erwihnten
Arbeiten).

Bei einer FORCE-Strategie fiihren Pufferinvalidierungen zu zusitzlichen physischen Lesevorgingen,
um fiir invalidierte Seiten bei einer erneuten Referenz die aktuelle Seite zu erhalten. Mit den ver-
einfachten Trace-getriebenen Simulationen des PTB-Protokolls wurde dieser Effekt quantifiziert
/Yu85a/. Dabei stellte sich heraus, daB diese zusitzlichen Lesevorginge etwa linear mit der Rechner-
anzahl zunehmen, da bei N Rechnern von N-1 Knoten Invalidierungen verursacht werden kodnnen;
ebenso ergab sich eine Zunahme mit wachsender SystempuffergroBe. Allerdings stellten sich dadurch
erst bei groBen Puffern (14 MB) und mehr als vier Rechnern nennenswerte Auswirkungen auf die
Antwortzeiten ein. Der Effekt konnte zudem durch Anwendung einer Routing-Strategie, bei der das
Referenzverhalten der TA-Typen beriicksichtigt wird, deutlich reduziert werden /YCDI87/. So sank
durch Anwendung einer solchen Routing-Strategie die Anzahl von Pufferinvalidierungen fiir zwei und
drei Rechner auf weniger als die Hilfte (<= 0.1 pro TA). Da nicht jede invalidierte Seite eine
Rereferenz erfihrt, liegt die Anzahl zusitzlicher Lesevorgidnge noch unter diesem Wert. AuBlerdem
ergab sich, verglichen mit einer Random-Aufteilung der TA-Last, eine Verbesserung der Trefferrate
im Systempuffer. Die damit erreichten E/A-Einsparungen waren groBer als die durch Pufferinvalidie-
rungen verursachten Zusatz-E/As.

In /DIRY87/ wurde untersucht, welche Verbesserungen sich ergeben, wenn statt der synchronen
Broadcast-Strategie ein ’'check-on-access’-Verfahren zur Erkennung invalidierter Seiten verwendet
wird. Wie in 7.3 schon erwihnt, wird mit einem solchen Verfahren - #hnlich wie mit Invalidierungs-
vektoren - bei der Sperranforderung fiir eine Seite (ohne zusdtzliche Kommunikation) erkannt, ob
diese aktuell ist oder nicht. In der genannten Arbeit wurde nun wieder unter der Annahme einer zen-
tralen Lock-Engine (die jetzt auch fiir die Erkennung von Pufferinvalidierungen zustéindig war) sowie
mit dem approximativen analytischen Modell die mittlere TA-Antwortzeit fiir die beiden Alternativen
zur Behandlung des Veralterungsproblems bestimmt. Dabei fiihrte das *check-on-access’-Verfahren zu
deutlich verbesserten Ergebnissen, da durch Wegfall der Broadcast-Nachrichten sowie deren Quit-
tierungen praktisch kein Kommunikations-Overhead vorkam. Auflerdem bewirkte die Verkiirzung der
Antwortzeiten fiir Update-TA eine geringere Konfliktwahrscheinlichkeit (kiirzere Sperrdauemn), so daB
sich fiir eine grofere Anzahl von Rechnern akzeptable Antwortzeiten ergaben (14 statt 10). Weitere
Verbesserungen bewirkte der Einsatz eines globalen Systempuffers (nahe Kopplung), weil damit die
Ausschreibvorginge fiir FORCE beschleunigt und die Sperren von Anderungs-TA noch frither frei-
gegeben werden konnten.

Diese mit dem vereinfachten Modell ermittelten Verbesserungen miissen natiirlich relativiert werden,
wenn statt der Lock-Engine ein Software-Protokoll zur Synchronisation eingesetzt wird. AuBerdem
dndert sich das Leistungsverhalten auch, wenn eine NOFORCE-Strategie im Einsatz ist.

12.3.2 Simulationsarbeiten an der Universitiit Stuttgart

An der Universitdt Stuttgarten wurden im Rahmen von Diplomarbeiten zwei Synchronisationsver-
fahren simulativ bewertet, die auch im Mittelpunkt unserer Leistungsanalyse stehen werden, nidmlich
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der Primary-Copy-Ansatz sowie ein optimistisches Token-Ring-Verfahren (FOCC). Wihrend fiir das
untersuchte Primary-Copy-Verfahren eine empirische Simulation durchgefithrt wurde, fanden bei dem
Token-Ring-Protokoll synthetische Lasten Verwendung; ein quantitativer Leistungsvergleich der
beiden Verfahren ist daher mit den Simulationen nicht moglich.

Zur Bewertung des Primary-Copy-Ansatzes /Hab86/ wurde ein relativ detailliertes Simulationssystem
in der Simulationssprache GPSS-FORTRAN erstellt, bei dem neben dem Synchronisationsverfahren
auch eine DB-Cache-dhnliche Systempufferverwaltung beriicksichtigt wurde. Allerdings wurde nur
die denkbar einfachste Variante des Primary-Copy-Protokolls realisiert, die in etwa der Basisvariante
aus 7.1 entspricht; zur Losung des Veralterungsproblems wurde die synchrone Broadcast-Losung
(6.3) sowie eine FORCE-Ausschreibstrategie vorausgesetzt. DaB diese Variante dem Leistungspoten-
tial des Primary-Copy-Ansatzes nicht gerecht wird, ist nach den Ausfilhrungen in Teil Il augen-
scheinlich. Die Aussagekraft der Ergebnisse wird noch dadurch beeintrichtigt, da lediglich ein sehr
kurzer IMS-Referenz-String (ca. 8200 Sperranforderungen) zur Durchfiihrung der Simulationen ver-
wendet wurde. Obwohl beim Primary-Copy-Ansatz, bei dem die PCA-Zuordnung zur Minimierung
externer Sperranforderungen genutzt werden soll, wenig sinnvoll, wurden zudem die TA den Rech-
nern wahlfrei zugeordnet. Damit ergab sich dann fiir zwei Rechner ein lokal synchronisierbarer Sperr-
anteil von 50-60 %, bei drei Rechnern von 24 bis 41 % und bei vier Rechnern von 17 bis 27 %. Der
Durchsatz konnte bei zwei (drei) Rechnern gegeniiber dem 1-Rechner-Fall um den Faktor 1.6 (2.0)
gesteigert werden; fiir vier Rechner waren wegen der Kiirze der TA-Last keine Durchsatzaussagen
mehr moglich.

Als noch weniger aufschluBreich sind die fiir synthetische Lasten gewonnenen Simulationsergebnisse
fir das Token-Ring-Verfahren [Vor87/ zu werten. Ein Hauptgrund liegt dabei in der synthetischen
Lastmodellierung, die sich mit der Unterscheidung zweier TA-Typen begniigte, fiir die in den meisten
Simulationsldufen eine Gleichverteilung der Zugriffe unterstellt wurde. Damit wurde dann z.B. fest-
gestellt, daB mit Zunahme des Anteils von Schreiboperationen der Durchsatz linear zuriickgeht und
die Anzahl der Riicksetzungen linear ansteigt. Auch die Rechneranzahl, ein entscheidender Parameter,
wurde in den meisten Versuchen fest besetzt (acht Knoten). Bei einem Versuch mit zwei Rechnern
verursachte das zirkulierende Token eine geringere CPU-Belastung pro Rechner als bei acht Knoten,
obwohl (wegen der kiirzeren Umlaufzeit) das Gegenteil zu erwarten gewesen wire.

Fiir das Token-Ring-Verfahren ist aufgrund der Simulationsresultate keine Aussage iiber seine Taug-
lichkeit fiir DB-Sharing méglich; auch kann kein Vergleich mit den Primary-Copy-Ergebnissen vor-
genommen werden. Bei der Primary-Copy-Untersuchung liegt die Hauptschwiche darin, daB nur die
Basisvariante mit wahlfreier Lastaufteilung untersucht wurde; auBerdem erlaubt die Beschrinkung auf
nur eine Last, die zudem fiir die Mehrrechner-Simulation zu kurz ist, keine verallgemeinerbaren Aus-
sagen, z.B. beziiglich des Durchsatzes. Eine wesentlich genauere Analyse der (v.a. beim Primary-
Copy-Ansatz stark verbesserten) Protokolle wird in dieser Arbeit vorgestellt, wobei die Simulations-
resultate der Verfahren direkt miteinander verglichen werden konnen. Das dazu entwickelte, Trace-
getricbene Simulationssystem weist nicht nur einen hoheren Detaillierungsgrad gegeniiber den
genannten Arbeiten auf, sondern der Realitdtsbezug der damit erzielten Ergebnisse wird auch durch
die Verwendung von sechs Referenz-Strings gesteigert, deren Linge die des in /Hab86/ benutzten
Mixes zum Teil um ein Vielfaches iibersteigt (s. Kap. 13).
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12.3.3 Bisherige empirische Simulationen an der Universitit Kaiserslautern

Bislang wurden an der Universitdt Kaiserslautern bereits zwei Synchronisationsverfahren fiir DB-
Sharing mit empirischen Simulationen bewertet: das erweiterte Pass-the-Buck- (EPTB-) Protokoll
sowie ein zentrales Sperrverfahren mit Sole-Interest-Konzept.

Analyse des EPTB-Protokolls /Rah84, HiRa85, Rah85a/

Fiir das in 8.3.2 vorgestellte EPTB-Verfahren wurde ein einfaches Simulationssystem entwickelt,
wobei als Last- und Referenzmodell sechs verschiedene Referenz-Strings zur Verfiigung standen, wel-
che das Zugriffsverhalten von realen Anwendungen des DBS UDS reprisentieren. Das Synchronisa-
tionsprotokoll wurde vollstindig implementiert, so daB} alle Zugriffe und Wartesituationen fiir die in
den TA-Lasten unterschiedenen Objekte realitdtsgetreu nachgebildet werden konnten. Eine System-
pufferverwaltung fand dagegen keine Beriicksichtigung; vielmehr wurde vereinfachenderweise fiir
DB-Sharing sowie fiir den zum Vergleich ebenfalls untersuchten 1-Rechner-Fall das gleiche E/A-
Verhalten unterstellt. Fiir DB-Sharing wurden stets zwei Rechner simuliert (mit einem bzw. zwei
Update-Rechnern); variiert wurden bei den Simulationslidufen desweiteren v.a. die Sollparallelitit pro
Rechner (4-16) sowie die Dauer der Master-Phasen. Als Ergebnisse wurden neben Daten zum
Kommunikations- und Sperrverhalten auch die relativen Durchsatz- und Antwortzeitinderungen bei
DB-Sharing verglichen mit dem 1-Rechner-Fall ermittelt.

Die Ergebnisse zeigten, daB mit dem EPTB-Protokoll meist mehr als 95 % der Sperranforderungen
lokal behandelt werden konnten, wobei hierzu v.a. das wegen der Haltesperren verldngerte Halten der
Blockeintrige in den Sperrtabellen verantwortlich war. Dies bewirkte ndmlich, daB i.d.R. fiir mehr als
80 % der Sperranforderungen bereits ein' Kontrollblock in der lokalen Sperrtabelle vorlag, der eine
lokale Sperrvergabe ermoglichte. Allerdings muBte bei Blocken von gemeinsamen Interesse, also bei
fehlendem ’sole interest’, der Rechner 'Master’ sein (Token-Besitz), um die Sperre vergeben zu
konnen. Auch bei fehlendem Blockeintrag war meist noch eine lokale Sperrgewihrung (als Master)
wegen eines 00-Eintrages in der GHT méglich. Bei nur einem Update-Rechner konnten noch mehr
Sperren lokal behandelt werden. Bei den sehr geringen Anteilen externer Sperranforderungen ist zu
bedenken, daB in den Simulationen kurze Lesesperren verwendet wurden, so daB eine TA oft mehrere
Lesesperren fiir dasselbe Objekt anfordert und freigibt. Bei der erneuten Referenzierung eines Objek-
tes waren dann natiirlich in den meisten Fillen der zugehorige Sperrkontrollblock wegen der Hal-
tesperren noch vorhanden und eine lokale Synchronisierung méglich.

"Aufgrund der fehlenden E/A-Beriicksichtigung besitzen die ermittelten Durchsatz- und Antwortzeit-
verdnderungen nur eine tendenzielle Aussagekraft. Bei der Beschrinkung auf einen Update-Rechner,
sofern dies die TA-Last zulidBt, sind so deutlich bessere Resultate als bei zwei Update-Rechnern zu
erwarten; verglichen mit dem 1-Rechner-Fall konnte in diesem Fall der Durchsatz oft fast verdoppelt
werden bei nur wenig schlechteren Antwortzeiten. Bei zwei Update-Rechnern stellten sich v.a. die
schon erwihnten FPA/DBTT-Seiten (10.5) als Hot-Spots heraus, da auch fiir sie eine Synchronisation
auf Seitenebene vorgenommen wurde.

Leistungsbestimmenden EinfluB hatte auch bei dem EPTB-Verfahren die gewdhlte Dauer der Master-
Phasen. Hier verursachen kleine Werte einen sehr hohen Kommunikations-Overhead und somit ent-
sprechende DurchsatzeinbuBen (sowie verlingerte Wartezeiten bei der CPU-Zuteilung). Bei linger
werdenden Master-Phasen erhohen sich dagegen die Wartezeiten auf die Gewihrung einer globalen
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Sperre bzw. bis zum Beginn der nichsten Master-Phase. Dies fiihrt zu unmittelbaren Antwortzeitver-
schlechterungen; der Durchsatz wird dabei auch beeintrichtigt, wenn in den Slave-Phasen (kein
Token-Besitz) alle TA auf die nichste Master-Phase warten (bzw. wegen Sperrkonflikt oder E/A
deaktiviert sind). Die Festlegung einer konstanten Dauer der Master-Phasen ist daher auch als zu
inflexibel anzusehen und kann als genereller Nachteil der Pass-the-Buck-Protokolle angesehen wer-
den. Sinnvoller wire hier, in Abhingigkeit von der aktuellen Lastsituation eine dynamische Anpas-
sung dieses Parameters vorzusehen (Lastkontrolle). Nur so ldBt sich bei wechselndem Last- und
Synchronisationsverhalten ein flexibler Kompromil zwischen Begrenzung des Kommunikationsauf-
wandes (Biindelung) sowie Verringerung der Wartezeiten erreichen.

Trotz des hohen Anteils lokal behandelbarer Sperranforderungen ergaben sich v.a. bei zwei Update-
Rechnern zum Teil deutliche Antwortzeitverschlechterungen gegeniiber dem 1-Rechner-Fall. Ein
wesentlicher Grund dafiir war, daB viele Sperranforderungen (5-45 %, abhingig von der TA-Last und
der Dauer der Master-Phase) bis zum Eintreffen des néchsten Bucks verzdgert werden muften. Dies
fithrte in vielen Fillen dazu, daB die Slave-Phasen nur zum Teil genutzt werden konnten (Durchsatz-
einbuBen). Eine Erweiterung des Protokolls auf mehr als zwei Rechner erscheint daher auch wenig
ratsam. Denn die Verzdgerungen bis zur nichsten Master-Phase werden dann noch groBer, und die
relativen Zeitanteile, in der ein Rechner Master ist, verringern sich zunehmend mit der Anzahl der
Rechner.

Simulation eines zentralen Sperrverfahrens /Met86/

In der genannten Arbeit wurden unter Verwendung von drei IMS-Referenz-Strings Simulationen fiir
ein zentrales Sperrprotokoll mit Sole-Interest-Konzept (8.1) durchgefiihrt. Fiir die zwei unterschie-
denen Sperrhierarchiestufen (Datei, Satz) wird dabei Sole-Interest nur auf Ebene von Dateien (data-
sets) unterstiitzt. Das verwendete Simulationsmodell ist hochgradig simplifiziert und geht von der
Annahme unbegrenzter Ressourcen aus (CPU, Platten, Kommunikationssystem). Eine Systempuffer-
verwaltung wurde nicht vorgesehen, stattdessen wird fiir alle Rechner eine feste Trefferrate (30 %)
unterstellt. Fiir E/A- oder Kommunikationsvorginge werden lediglich Verzégerungen fiir die betrof-
fene TA (rudimentiir) beriicksichtigt, jedoch keinerlei CPU-Belastungen. In den Simulationen wurden
die Rechneranzahl (1,2,4) sowie die Sollparallelitit pro Rechner (2-12) variiert. Desweiteren wurde
fiir die Lastverteilung neben einer Random-Strategie auch ein simples, statisch bestimmtes Routing
angewendet, welches das Referenzverhalten der TA-Typen beriicksichtigt. Mit dem einfachen Simula-
tionsmodell waren natiirlich keine Durchsatz- oder Antwortzeitaussagen moglich, vielmehr lag der
Schwerpunkt auf der Analyse des Sperrverhaltens.

Bei den Simulationen stellte sich heraus, daB der Anteil der Sperren, die wegen Sole-Interest lokal
synchronisiert werden konnten, sowohl mit zunehmender Parallelitdt als auch mit wachsender Rech-
neranzahl (N) abnimmt. Wie folgende Zusammenstellung zeigt, konnte dieser Anteil durch Anwen-
dung einer Routing-Strategie deutlich verbessert werden (um 25 - 30 Prozentpunkte).

N=2 N =4
ohne Routing 30 - 50 % 20 - 35 %
mit Routing 60 - 80 % 45 - 70 %

Mittlere Anteile wegen Sole-Interest lokal behandelter Sperranforderungen
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Die vergleichsweise niedrigen Anteile lokal behandelter Sperrbearbeitungen werden noch dadurch
relativiert, daB fiir lokal nicht gewihrbare Sperranforderungen lingere Verzogerungen als in einem
Protokoll ohne Sole-Interest-Konzept entstehen, wenn zunichst einem anderen Rechner sein Sole-
Interest entzogen werden muf (s. 8.1). Dies war jedoch fiir einen vergleichbar geringen Anteil der
Sperren der Fall (ohne Routing fiir bis zu 7 %, mit Routing fiir bis zu 4.5 % der Sperranforderun-
gen). Dagegen betrug der Anteil der durch das Sole-Interest-Konzept zusitzlich eingefiihrten Nach-
richten zur Gewihrung und zum Entzug von Sole-Interest meist bereits 20-30 % (mit Routing 5-15
%) der wegen Sole-Interest eingesparten Nachrichten. Fiir hiufig referenzierte Datasets, welche die
Mehrzahl der Sole-Interest-Entziehungen verursachten, konnten auch mit Routing nur kurze Sole-
Interest-Phasen erreicht werden.
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13. Beschreibung des implementierten Simulationssystems sowie der
verwendeten Referenz-Strings

Obwohl in jiingster Zeit bereits eine Reihe von Synchronisationsverfahren fiir DB-Sharing quantitativ
analysiert wurden, zeigte die Diskussion in 12.3, daB die vorgenommene Modellierung zum Teil
grobe Vereinfachungen enthilt. Selbst bei den empirischen Simulationsarbeiten konnten wegen Be-
schrinkungen in dem untersuchten Protokoll bzw. der zur Verfiigung stehenden Lasten meist nur
Teilaspekte beleuchtet werden (12.3.2); in den Arbeiten aus 12.3.3 wurde das Synchronisations-
verfahren zu isoliert betrachtet und das E/A-Verhalten wurde unzureichend beriicksichtigt. Folglich
lieBen sich in erster Linie nur Aussagen beziiglich des Synchronisationsprotokolls selbst vornehmen
(Anteil lokaler Sperrbehandlungen, Nachrichtenhdufigkeit u.d.), nicht jedoch fiir die sich daraus erge-
benden Auswirkungen auf das Gesamt-Leistungsverhalten des DB-Sharing-Systems, also v.a. beziig-
lich Durchsatz und Antwortzeiten (die mittels analytischen Modellen gewonnenen Antwortzeitaus-
sagen in 12.3.1 miissen als idealisiert und wenig realistisch angesehen werden). Zudem konnen die
Ergebnisse der einzelnen Untersuchungen kaum miteinander in Beziehung gesetzt werden, da zu
starke Unterschiede v.a. bei der Modellierung, den TA-Lasten und den Parameterbesetzungen bestan-
den.

Zur realititsnahen Leistungsanalyse einiger im Teil I vorgestellter Synchronisationstechniken fiir
DB-Sharing wurde ein sehr detailliertes Trace-getriebenes Simulationssystem entwickelt, das die
erkannten Miingel und Vereinfachungen anderer Ansiitze weitgehend vermeidet und einen quantita-
tiven Leistungsvergleich der untersuchten Protokolle erlaubt. Dabei wird die Synchronisations-
komponente nicht isoliert betrachtet, sondern es werden auch weitere Funktionen wie die Lastvertei-
lung, die Systempufferverwaltung und das Logging beriicksichtigt, da sie im Zusammenspiel mit der
Synchronisation das Leistungsverhalten eines DB-Sharing-Systems maBgeblich bestimmen. AuBer der
Lastverteilung, die tabellengesteuert vorgenommen wird, sind die genannten Systemkomponenten
vollstindig im Rahmen des Simulationssystems implementiert, so daB fiir sie keine vereinfachenden
Modellbildungen erforderlich waren. Auf der Hardware-Ebene werden eine beliebige Anzahl von
Rechnern, ein E/A- sowie ein Kommunikationssystem berticksichtigt.

Durch die Verwendung von Referenz-Strings, die aus realen DB/DC-Anwendungen abgeleitet wur-
den, ist auch eine wirklichkeitsnahe Modellierung des Last- und Referenzverhaltens gewdhrleistet.
Mit sechs verfiigbaren Referenz-Strings wird dabei die Leistungsanalyse fiir unterschiedlichste
Anwendungsklassen moglich. Das vielseitig parametrisierte Simulationssystem ermittelt nicht nur
umfassende synchronisationsspezifische Ergebnisse, sondern erlaubt auch fundierte Durchsatz- und
Antwortzeitaussagen, da CPU-Anforderungen, E/A- und Kommunikationsvorgénge detailliert Beriick-
sichtigung finden.

Bei den Leistungsanalysen konzentrieren wir uns vor allem auf das vielversprechende Primary-Copy-
Sperrverfahren, das gemiB den Ausfiihrungen in Kap. 7 realisiert wurde (Leseoptimierung, integrierte
Losung des Veralterungsproblems bei NOFORCE). Daneben wurden zum Vergleich noch weitere
Protokolle implementiert, nidmlich ein optimistisches Token-Ring-Protokoll (FOCC) mit zwei unter-
schiedlichen Strategien zur Konfliktbehandlung sowie drei Varianten von Synchronisationsverfahren
unter zentraler Kontrolle (BOCC+ mit Preclaiming, ZLM mit Sole-Interest-Konzept und Lese-
optimierung sowie eine Kombination aus diesen beiden Ansiitzen).
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Bevor auf die fiir diese Protokolle gewonnenen Resultate eingegangen wird, sollen in diesem Kapitel
zunichst das entwickelte Simulationssystem sowie die Referenz-Strings nidher beschrieben werden.
Dazu betrachten wir zunichst in 13.1, welche Informationen aus den Referenz-Strings fiir die Simula-
tionen von Bedeutung sind. Der Aufbau und die Realisierung des Simulationssystems sowie die
Mbglichkeiten der Parametrisierung sind Gegenstand von 13.2. Danach werden noch wesentliche
Charakteristika der verwendeten Referenz-Strings betrachtet (13.3), die Vorgehensweise zur Bestim-
mung der Last- und PCA-Verteilung beschrieben (13.4) sowie die vom Simulationssystem erstellten
Ausgaben und ErgebnisgroBen angegeben (13.5).

13.1 Aufbau der Referenz-Strings

Die benutzten Referenz-Strings stammen alle von mit dem DBS UDS gewonnenen Traces und
konnten bereits fiir eine ganze Reihe schon erwihnter Simulationen von Synchronisationsverfahren
sowie anderer Systemkomponenten erfolgreich eingesetzt werden. Aus den fiir reale DB/DC-Anwen-
dungen erstellten Traces wurden die Referenz-Strings mit eigens entwickelten Filterprogrammen
/Dre81 bzw. Man86/ erzeugt, wobei eine Komprimierung und Idealisierung hinsichtlich der fiir die
Simulationen relevanten Informationen erfolgt. Neben Sitzen fiir den Beginn und das Ende der bear-
beiteten TA, enthalten die Referenz-Strings v.a. eine Protokollierung der an der Systempufferschnitt-
stelle sichtbaren FIX- und UNFIX-Operationen, mit denen eine Seite im Puffer fiir den Zugriff
angefordert bzw. nach dem Zugriff fiir die Ersetzung freigegeben wird /EfH&84/. Da somit als
referenzierte Objekte primér Seiten unterschieden werden, spricht man auch von (logischen) Seiten-
referenz-Strings.

Im einzelnen standen fiir die Simulationen v.a. die folgenden vier Satztypen im Referenz-String (TA-

Mix) zur Verfiigung:

- B-Sitze kennzeichnen das BOT-Ereignis fiir eine TA. Neben der TA-Nummer sowie der Startzeit
enthilt ein B-Satz auch den Namen des TA-Programms, der zur Durchfiihrung des TA-Routing ver-
wendet wurde. Der Name des TA-Programms diente so als Ersatz fiir die nicht verfiigbare TA-
Typ-Information, die nur im DC-System (UTM) bekannt war. Der B-Satz zeigt auch an, ob es sich
um eine Lese- oder eine Anderungs-TA handelt.

- L-Siitze (logische Referenz oder Logref) markieren eine FIX-Operation, wobei die zugehorige TA
sowie die zu referenzierende Seite spezifiziert werden. Weiterhin wird angegeben, ob die Seite ge-
dndert werden soll und ob eine FPA/DBTT-Seite vorliegt oder nicht.

- UNFIX-Operationen werden durch U-Sétze repriisentiert, wobei in den idealisierten Seitenreferenz-
Strings zu jedem L-Satz ein U-Satz folgt. Im U-Satz werden lediglich die TA- und Seitennummer
angegeben.

- E-Sitze kennzeichnen das Ende einer TA (unter Angabe der TA-Nummer).

Mit diesen Informationen kann offenbar nur eine Synchronisation auf Seitenebene vorgenommen wer-
den, was v.a. fiir die UDS-spezifischen FPA- und DBTT-Seiten eine schwerwiegende Einschrinkung
darstellt. Denn auf die in diesen Seitentypen abgelegten Verwaltungsinformationen (Freispeicheran-
gaben bzw. AdreBumsetzung) wird sehr hiufig zugegriffen, so daf mit einer seitenbasierten Synchro-
nisation eine hohe Konfliktrate vorprogrammiert ist. Die Realisierung einer eintragsweisen Synchroni-
sation (die in UDS auf diesen Seiten praktiziert wird und nur noch wenige Konflikte verursacht) hitte
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jedoch neben der Seitennummer auch die Angabe des referenzierten Eintrages verlangt.

Aufgrund dieser und anderer Beschriankungen im Informationsgehalt der Referenz-Strings wurde ein
neues Filterprogramm erstellt /Man86/, da die seit UDS V5 hinzugekommenen Trace-Informationen
besser beriicksichtigt als auch mitgeschnittene Informationen im DC-System (UTM) zu integrieren
vermag. In den mit diesem Programm neu erzeugten Referenz-Strings wird fiir FPA- und DBTT-Sei-
ten auch angegeben, welcher Eintrag referenziert wurde. Obwohl mittlerweile ein solcher Referenz-
String erzeugt werden konnte (s. 13.4), war es nicht mehr moglich, die hinzugekommenen Informa-
tionen im Simulationssystem zu nutzen.

In den Simulationen wird fiir die Synchronisation auf FPA/DBTT-Seiten angenommen, daB fiir sie
innerhalb eines Rechners keine Konflikte vorkommen. Denn erfahrungsgemiB ergeben sich fiir diese
Seiten bei eintragsweiser Synchronisierung kaum Konflikte. Die Synchronisierung auf FPA/DBTT-
Seiten zwischen Rechnern geschieht entweder auf Seitenebene (womit bei den integrierten Losungen
das Veralterungsproblem ebenfalls gelost wird) oder es kann vorgesehen werden, dafl auch zwischen
den Rechnern keine Konflikte auftreten. Letzteres fiihrt zwar zu einem zu guten Synchronisations-
verhalten, jedoch diirften die mit dieser Vorgehensweise erzielten Ergebnisse eher den Resultaten bei
einer Eintragssynchronisation (die bei diesen Seitentypen auch fiir DB-Sharing relativ einfach
moglich ist, s. 10.5) entsprechen.

In den Simulationen werden zur Bearbeitung einer TA deren Referenzsitze sukzessive abgearbeitet.
Zur Beriicksichtigung des CPU-Bedarfs fiir die TA-Ausfilhrung wird dabei pro B-, L- und E-Satz
(nicht jedoch fiir U-Sitze) eine feste Anzahl von Instruktionen berechnet. Die zu den drei genannten
Satztypen gehorenden Referenzsitze werden auch als Bearbeitungseinheiten (BE) bezeichnet. Der
Instruktionsbedarf pro BE, der einen Simulationsparameter darstellt, wurde abhiéngig vom Mix und
aufgrund von Pfadlingenmessungen festgelegt (s. 13.3).

13.2 Aufbau, Parametrisierung und Realisierung des Simulationssystems

Das Simulationssystem bildet ein DB-Sharing-System nach, bei dem die Rechner lose gekoppelt sind.
Zur Modellierung der TA-Verarbeitung wird dabei die Parallelverarbeitung innerhalb eines Rechners
sowie zwischen einer beliebig einstellbaren Anzahl von Rechnern mit asynchronen Aktivititen wie
E/A- oder Kommunikationsvorgiingen detailliert nachempfunden. Hierzu wird die Technik der diskre-
ten Event-Simulation /LaKe82/ verwendet, die auch in allgemeinen Simulationssystemen wie GPSS
Anwendung findet. Allerdings erfolgte die Realisierung unseres Simulationssystems ohne solche all-
gemeinen Hilfsmittel, da sie die Modellierung zu stark beschrinkt und sehr lange Laufzeiten verur-
sacht hitten. Stattdessen wurde das Simulationssystem fiir DB-Sharing vollstdndig in PL/1 implemen-
tiert, wodurch die einzelnen Systemkomponenten realititsgetreu realisiert werden konnten. Jedoch
mufte nun auch das Event-Handling vollstindig in PL/1 verwirklicht werden, was sich als sehr auf-
wendige und komplexe Herausforderung erwies.

13.2.1 Grobstruktur und Parametrisierung des Simulationssystems

Bevor auf die Realisierung des Simulationssystemes néher eingegangen wird, soll zunichst dessen
Grobstruktur betrachtet werden (Abb. 13.1). Folgende Hauptkomponenten lassen sich dabei unter-
scheiden:
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Referenz - String
Routing - Tabelle
8———-’ Referenz - Manager
GET-NEXT-TA, GET-NEXT-REF, ...
Ergebnisse
FIX,
LOCK, UNFIX, ... SEND, RECEIVE, ...
UNLOCK, ... t
Synchronisations- Systempufferver- Kommunikations-
komponeate waltung system
& Logging

Abb. 13.1: Grobstruktur des Simulationssystems

- Der Scheduler stellt die zentrale Komponente des Simulationssystems dar, die Funktionen der
anderen Moduln aufruft. Hier werden fiir alle Rechner die CPUs verwaltet, das Scheduling durch-
gefiihrt und die TA-Verarbeitung nachgebildet. Zu Beginn eines Simulationslaufs liest der Sche-
duler die Parameter ein und gibt am Ende die Ergebnisse aus.

Die Realisierung der Simulationssteuerung sowie die Abarbeitung der Referenzsitze werden in
13.2.2 bzw. 13.2.3 genauer vorgestellt.

- Der Referenz-Manager stellt dem Scheduler die zur TA-Verarbeitung benotigten Sitze des
Referenz-Strings zur Verfiigung. Eine weitere Aufgabe besteht in der Durchfiihrung des TA-
Routings, wofiir zu Beginn des Simulationslaufs eine Routing-Tabelle eingelesen wird. Diese
Tabelle gibt an, auf welchen Rechnern die TA eines bestimmten TA-Typs bearbeitet werden sollen
(statisches TA-Routing).

- Die Synchronisationskomponente realisiert das jeweilige Synchronisationsprotokoll fiir DB-
Sharing.

- Die Systempufferverwaltung und Logging-Aktivititen fiir alle Rechner werden in einem Modul
abgewickelt. Hierbei wird ein DB-Cache-dhnlicher Ansatz verfolgt.

- Das Kommunikationssystem, welches fiir das Senden und Empfangen aller Nachrichten zustindig
ist, wird detailliert nachgebildet, um mogliche Engpésse sowie den Einflu von Kommunikations-
verzbgerungen genau feststellen zu konnen.

Die Realisierung der vier letztgenannten Komponenten ist Gegenstand der Abschnitte 13.2.4 bis
13.2.7.

Die folgenden Tabellen zeigen, nach Gruppen geordnet, eine Zusammenstellung der wichtigsten Si-
mulationsparameter. Um die Anzahl der teueren Simulationsliufe zu begrenzen, mufiten die meisten
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Parameter fest gewihlt werden; ihre Voreinstellung ist ebenfalls angegeben. Variiert wurden neben
dem Synchronisationsprotokoll v.a. die TA-Last (Mix), die Anzahl der Rechner sowie die Sollparalle-
litdt pro Rechner. In einigen Simulationsldufen wurden u.a. auch eine alternative Routing-Strategie
angewendet, die FPA/DBTT-Synchronisation abgeschaltet und die SystempuffergroBe, die Kommuni-
kationskosten sowie die Biindelungsparameter (B, BMAX, TV) umbesetzt. Insgesamt wurden mehrere

tausend Simulationsldufe durchgefiihrt.

Parameter

Einstellung

Seitenreferenz-String (MIX)
#Rechner N
Sollparallelitdt P (pro Rechner)
CPU-Leistung pro Rechner
#Instruktionen pro BE
Routing-Tabelle

TER, DOD, WSOD, KD, MIXS0, DOA

’ ’ 2

3 MIPS
abhangig von MIX, s. 13.3
abhidngig von MIX und N, s. 13.4

Tab. 13.1: Allgemeine Parameter

Parameter

Einstellung

Synchronisationsverfahren

Max. Sperrwartezeit (Timeout)
FPA/DBTT-Synchronisation
Konsistenzebene

Token-Verzogerung TV (nur bei TR-FOCC)
Restart-Limit RL

Validierungskosten

PCA-Verteilung (nur bei PCL)

PCL, TR-FOCC1, TR-FOCC2, ZLM,
Zv-BOCC+, ZLM/ZV—BOCC+
1-30 s, abhingig von MIX, N und P
Ja/Nein

2 (3
g (5, 10, 20, S0) ms

_ s, 13.2.5
abhdngig von MIX und N

Tab. 13.2: Synchronisationsspezifische Parameter

Parameter

Einstellung

3ystempuffergroBe (pro Rechner)

Leer—-Trefferrate

Log-Puf fer-Grope

Eﬁ-ngfgr—GroBe (bei optimist. Synchr.)
A-Zei

Dauer einer Log-E/A (Chained 1/0)

#Instruktionen pro E/A

gaz_/ (600,1024,2048) Seitenrahmen

16 Seitenrahmen

128 Seitenrahmen

30-60 ms, gle1chver‘te1 Lt

2;20 ms, abhdngig von Seitenanzahl

Tab. 13.3: E/A-bezogene Parameter (Systempufferverwaltung, Logging)

Parameter Einstellung
Ubertragungsrate (Punkt-zu-Punkt) 3 MB/s
Uber‘tr‘agun%srate (Bus) 3 MB/s
Biindelungsfaktor B 2,5)

Max. Bundelungzeit BMAX (falls B > 1)
#Instruktionen pro SEND-Operation
#Instruktionen pro RECEIVE-Operation
#Instr. zur Bearbeitung einer Nachricht
Nachrichtenlange

5000 (500)
1000
100 Bytes (+ 2 KBytes)

Tab. 13.4: Parameter des Kommunikationssystem

Aus technischen Griinden war es nicht moglich, alle Synchronisationsverfahren in einem Programm
zu realisieren; vielmehr wurden drei verschiedene Systeme im Rahmen von- Diplomarbeiten ent-
wickelt /Luc86, Pet88, Sch88/, wobei jedoch einige der Komponenten (Referenz-Manager, System-
pufferverwaltung/Logging) mehrfach verwendbar waren. Trotz dieser Separierung wurde durch die
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gleichen Parameterbesetzungen weitestgehende Vergleichbarkeit der Ergebnisse erzielt. Der
Gesamtumfang des Simulationssystems betrigt etwa 40.000 PL/1-Quellprogrammzeilen.

13.2.2 Die Simulationssteuerung

Zuniéchst soll von einer relativ hohen Betrachtungsebene aus skizziert werden, wie eine durch den
Referenz-String reprisentierte TA-Last in dem simulierten DB-Sharing-System abgearbeitet wird. Zu
Beginn fordert der Scheduler fiir jeden der N Rechner beim Referenz-Manager P Transaktionen (B-
Sétze) zur Bearbeitung an, wobei die Zuordnung der TA zu den Rechnern iiber die Routing-Tabelle
gesteuert wird. Die Abwicklung einer TA besteht dann darin, daB der Scheduler nacheinander alle im
Eingabe-String fiir die TA vorliegenden Referenzsitze anfordert und abarbeitet. Nach Beendigung
einer TA, stellt der Scheduler eine erneute TA-Anforderung an den Referenz-Manager, um die
Parallelitdt fiir den betreffenden Rechner aufrechtzuerhalten. Die Simulation bricht ab, sobald fiir
einen der Rechner keine TA mehr zur Ausfiihrung vorliegt.

In den bisherigen empirischen Simulationen wurde meist ein sehr einfaches TA-Scheduling durchge-
fiihrt, wobei die TA gemif einem Round-Robin-Ansatz reihum bearbeitet wurden. Pro Umlauf wurde
dabei fiir jede TA genau ein Referenzsatz bearbeitet, sofern die TA nicht unterbrochen war (z.B.
wegen eines Sperrkonfliktes oder E/A). Die Bearbeitung eines Referenzsatzes stellte so die Einheit
des Scheduling bzw. der CPU-Vergabe dar (Zeitscheiben-Aquivalent), obwohl die CPU-Anforde-
rungen i.d.R. nicht explizit modelliert wurden. Um realistische Durchsatz- und Antwortzeitaussagen
treffen zu konnen, wurde in dieser Arbeit ein wesentlich feineres Verarbeitungsmodell entwickelt
(dies war auch daher notwendig, weil mit dem einfachen Modell keine verniinftige Mehrrechner-
Simulation fiir beliebige N mdoglich ist). Dabei werden nicht nur fiir die Bearbeitung der Referenz-
sdtze CPU-Kosten berechnet, sondern auch fiir E/A- und Kommunikationsvorgénge, wodurch wesent-
lich feinere Scheduling-Einheiten entstehen. Neben den CPUs werden auch die Kommunikationsver-
bindungen als eigene Server verwaltet, so daB auch im Kommunikationssystem Wartezeiten bzw.
Unterbrechungen Beriicksichtigung finden. Durch die Simulationssteuerung wird gewihrleistet, daf
nicht nur die parallele TA-Bearbeitung innerhalb eines Rechners, sondern fiir eine beliebige Anzahl
von Knoten, unter Beriicksichtigung von E/A- und Kommunikationsvorgéngen, realititsgetreu nachge-
bildet wird.

Wie erwihnt, erfolgt diese im Scheduler angesiedelte Simulationssteuerung mit Hilfe einer ereignis-
orientierten Strategie (discrete-event simulation). Diese erlaubt es, die in dem zu simulierenden DB-
Sharing-System parallel ablaufenden Aktivitiiten in eine lineare Folge von Ereignissen (Events) abzu-
bilden, die sequentiell abgearbeitet werden kann. Der Scheduler verwaltet dazu eine zentrale Ereig-
nisliste sowie eine einzige Simulationsuhr fiir das gesamte Mehrrechner-System. Jedes Event in der
Ereignisliste besitzt dabei folgenden Aufbau:

- Zeitpunkt

- Ereignistyp und Sub-Typ

- Rechnernummer, TA-Nummer

sowie weitere typspezifische Angaben.

Die Ereignisse der Event-Liste werden in der Reihenfolge ihres *Zeitpunktes’, der iiblicherweise dem
Beeniiigungszeitpunkt einer Aktivitdt entspiicht, abgearbeitet, wodurch die parallelen Aktivititen fiir
mehrere TA und mehrere Rechner in sequentieller Weise nachgebildet werden kénnen. Bei Abar-
beitung eines Ereignisses wird dieses aus der Event-Liste entfernt und die Simulationsuhr auf den



185

Ereignis-Zeitpunkt fortgeschaltet. Phasen, in denen keine Aktivititen zur Bearbeitung anstehen,
kénnen so einfach tibersprungen werden.

Das Simulationssystem unterscheidet intern zwischen folgenden Ereignistypen:
El: Ende einer CPU-Zuteilung
E2: Ende eines E/A-Vorganges
E3: Ende einer Nachrichteniibertragung
E4: Ende eines Timeouts
ES5: Ende der Simulation.

Fiir jeden dieser Event-Typen (auBer fiir ES) werden noch mehrere Sub-Typen unterschieden, um z.B.
(bei E2) das Ende einer Log-E/A und das Ende eines Einlesevorganges auseinanderhalten zu konnen.
Denn jeder Sub-Typ markiert einen anderen Unterbrechungspunkt wihrend der Bearbeitung eines
Referenzsatzes, so daB damit iiber die weitere Verarbeitung entschieden werden kann (so kann z.B.
nach Einlesen einer Seite diese im Puffer gefixt werden, wihrend nach einer Log-E/A Sperren freige-
geben oder Anderungen im Rahmen einer Schreibphase sichtbar gemacht werden koénnen). Ebenso
konnen iiber die Sub-Typen unterschiedliche CPU-Anforderungen (s.u.) beriicksichtigt werden oder
eine Trennung zwischen dem Senden von einfachen Nachrichten und Broadcast-Meldungen. Uber
Timeout-Ereignisse schlieBlich 146t sich der Ablauf einer festgelegten Wartezeit signalisieren, z.B. um
eine gebiindelte Ubertragung anzustoBen oder zur Behandlung globaler Deadlocks (s.u.). Diese Bei-
spiele zeigen bereits, dal die Events als Einheiten des Schedulings eine wesentlich detailliertere
Simulierung der TA-Verarbeitung erlauben als etwa die einfache Round-Robin-Strategie.

Die vom Scheduler durchgefiihrte Ablaufsteuerung wihrend eines Simulationslaufs sieht mit der
ereignisgesteuerten Verarbeitung sehr einfach aus:

Parameter einlesen;
Initialisierungen;
Anlaufphase; (* dazu werden fiir jeden der N Rechner P B-Sdtze vom Referenz-Manager ange-

fordert und bearbeitet, wobei die ersten Events in die Ereignisliste gelangen *)
call GET-NEXT-EVENT (E);

UHR := E Zeitpunkt;
while E.Event-Typ # ES5 do; (* ES = Ende der Simulation *)
select E.Event-Typ;
when El: call EV-HANDLER] (E);

when E4: call EV-HANDLER4 (E);
end, (* select *)
call GET-NEXT-EVENT (E);
UHR := E Zeitpunkt;
end;
call PRINT-STATISTIKEN;
stop;

Die eigentliche TA-Verarbeitung wird natiirlich in den Event-Handlern nachgebildet, die hierzu die
Referenzsitze der TA abarbeiten. Dazu kann iiber den Event-Typ (bzw. Sub-Typ) festgestellt werden,
an welchem Punkt der Referenzsatz-Bearbeitung fortgesetzt werden muf. Auf die fiir die Referenz-
sidtze anfallenden Aktionen (z.B. CPU-Anforderungen, Aufruf anderer Systemkomponenten, E/A-
und Kommunikationsvorginge) wird in 12.2.3 niher eingegangen. Wesentlich fiir den Simulations-
fortgang ist, daB bei der Abarbeitung eines Ereignisses i.d.R. weitere Folge-Events fiir die gleiche
oder auch andere TA erzeugt werden (z.B. wird nach Abschicken einer Nachricht fiir den Adressaten
ein Empfangsereignis generiert).
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Neben der Ereignisliste und der Simulationsuhr verwaltet der Scheduler fiir jeden Rechner einen
CPU-Server. Um die zur Abarbeitung einer TA-Last entstehenden CPU-Belastungen moglichst genau
zu erfassen, werden mehrere Arten von CPU-Anforderungen unterschieden, deren Instruktionsbedarf
unterschiedlich festgelegt werden kann (s. Parametrisierung). AuBerdem werden die CPU-Anforde-
rungen beziiglich der CPU-Vergabe in drei verschiedene Priorititsstufen eingeordnet:

- Hochste Prioritit bei der CPU-Vergabe besitzen alle kommunikationsbedingten CPU-Beanspru-
chungen (Senden, Empfangen oder Abarbeiten einer Nachricht).

- Die zweithochste Prioritit wird allen E/A-bedingten CPU-Anforderungen eingerdumt, also z.B. zum
Einlesen bzw. Ausschreiben einer Datenseite oder fiir die Ausfiihrung einer Log-E/A.

Geringste Prioritit besitzen die Anforderungen beziiglich der ’normalen’ TA-Verarbeitung (ohne
E/A und Kommunikation), womit der CPU-Bedarf fiir die Ausfiihrung im TA-Programm und die
Abarbeitung der DML-Befehle sowie der damit verbundene Betriebssystem-Overhead abgedeckt
wird. Zur Beriicksichtigung dieser CPU-Kosten wird in der Simulation fiir jede Bearbeitungseinheit
(B-, L- bzw. E-Referenzsatz) eine vom Mix abhingige Anzahl von Instruktionen (s. 13.3) ange-
fordert.

Innerhalb einer Priorititsstufe werden die CPU-Anforderungen in FIFO-Reihenfolge beriicksichtigt.

Wenn bei der Anforderung einer CPU-Zuteilung die CPU belegt ist, wird die Anforderung in eine
priorititsspezifische CPU-Warteliste eingereiht, und die Simulation wird mit der Abarbeitung des
niichsten Events (einer anderen TA) fortgesetzt. Ist die CPU dagegen frei, wird diese zunichst als
belegt gekennzeichnet und ein Event vom Typ El1 (Ende einer CPU-Zuteilung) erzeugt. Dabei wird
aus der CPU-Geschwindigkeit und dem Instruktionsbedarf der CPU-Anforderung die Dauer der
CPU-Beanspruchung errechnet und die Summe aus diesem Wert und der aktuellen Simulationsuhrzeit
als Event-Zeitpunkt vermerkt. Bei Abarbeitung eines Events vom Typ El wird die CPU als frei
gekennzeichnet, wenn keine weiteren Anforderungen vorliegen; anderenfalls wird die CPU-Anforde-
rung mit der hochsten Prioritit befriedigt.

Weitere Einzelheiten zur ereignisgesteuerten Simulation fiir DB-Sharing finden sich in /Luc86, Pet88,
Sch88/, wobei in /Luc86/ auch ein ausfiihrliches Beispiel angegeben ist. In /Boh85/ wird ebenfalls die
skizzierte Simulationsstrategie eingesetzt, jedoch zur Modellierung eines DB-Distribution-Systems.

13.2.3 Abarbeitung der Referenzsitze

Wie schon angefiihrt, wird die TA-Verarbeitung in unserem Simulationsmodell durch die Bearbeitung
der Referenzsitze nachgebildet. Die bei der Abarbeitung der vier Referenzsatztypen (B-, L-, U- und
E-Siitze) vorzunehmenden Aktionen sollen im folgenden iiberblicksartig angegeben werden.

Bei der Bearbeitung der Referenzsitze wird (auBer fiir U-Sitze) stets als erstes der Instruktionsbedarf
pro Bearbeitungseinheit bei der CPU des Rechners angefordert, auf dem die TA ausgefiihrt wird.
Damit ist die Bearbeitung eines B-Satzes im wesentlichen auch schon abgeschlossen. Fiir die anderen
Satztypen werden dagegen i.a. mehrere Bearbeitungsschritte (Events) erforderlich, die jedoch von
dem verwendeten Synchronisationsverfahren bzw. der Realisierung von Systempufferverwaltung und
Logging abhingen.

Abb. 13.2 zeigt die fiir das Primary-Copy-Sperrverfahren anfallenden Aktionen bei der Abarbeitung
eines L-Satzes (Logref) fiir eine TA in Rechner i. Dabei wird wieder zunichst die CPU in Rechner i
fiir den BE-spezifischen Instruktionsbedarf belegt (ggf. nach einer Wartezeit bis zur CPU-Zuteilung).
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AnschlieBend wird fiir die zu referenzierende Seite ein LOCK-Aufruf an den lokalen Sperrverwalter
gestellt, wobei fiir einen L-Satz mit Anderungsabsicht eine X-Sperre angefordert wird und ansonsten
eine R-Sperre. Fiir diese Sperranforderung sind vier mégliche Riickmeldungen seitens des Lock-
Managers zu unterscheiden:

- Die Sperre kann lokal gewidhrt werden (z.B. wegen lokal vorliegender PCA oder einer Lese-
autorisierung).

- Die Sperranforderung ist lokal nicht entscheidbar, so daB eine Lock-Request-Nachricht an den
zustindigen PCA-Rechner geschickt wird.

- Es wird ein Sperrkonflikt mit einer lokalen TA gemeldet. In diesem Fall wird die TA deaktiviert
bis zu dem (unbestimmten) Zeitpunkt, an dem die angeforderte Sperre gewihrt wird.

- Die TA wird zuriickgesetzt, um einen (lokalen) Deadlock zu vermeiden.

l
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Abb. 13.2: Bearbeitung eines L-Referenzsatzes

Falls die Sperre gewihrt werden konnte, wird fiir die Seite ein FIX-Aufruf an den lokalen
Systempufferverwalter vorgenommen, damit die Seite im Puffer bereitgestellt wird. Befindet sich die
aktuelle Seite bereits im Puffer, dann ist die Logref-Bearbeitung abgeschlossen, und es kann der
néchste Referenzsatz fiir die TA vom Referenz-Manager angefordert werden. Anderenfalls wird die
Seite von Platte in den Puffer eingelesen (bei Verfahren mit einer Propagate-on-Demand-Strategie
kann stattdessen auch ein Anfordern der Seite bei einem anderen Rechner notwendig werden). Wie
die Beschreibung des Systempuffers zeigen wird, konnen zum Einlesen einer Seite wegen Verdrin-
gungen und Log-E/A mehrere E/A-Vorginge notwendig werden. Fiir die E/A-Vorginge wird
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zunichst der zugehorige CPU-Bedarf angefordert und danach wird die TA fiir die Dauer der eigentli-
chen E/A(-Vorginge) unterbrochen. Die E/A-Dauer wird dabei iiber typische Plattenzugriffszeiten (s.
Tab. 13.3) beriicksichtigt, es werden jedoch keine eigenen Platten-Server modelliert. Dies hitte
némlich eine Aufteilung der von der TA-Last referenzierten Datenbank auf eine festzulegende Anzahl
von Platten verlangt. Dieses Problem der Datenaufteilung sollte in dieser Arbeit jedoch nicht unter-
sucht werden. Wir gehen daher davon aus, daf Engpafsituationen vor Plattenlaufwerken durch Einsatz
einer ausreichend grofen Anzahl von Platten (deren Speicherkapazitit zur Zugriffsbeschleunigung
z.B. nur zum Teil ausgenutzt wird) vermieden werden.

MuB die Spenanforderung von einem anderen Rechner behandelt werden, wird zunéchst iiberpriift, ob
eine Nachrichtenbiindelung vorgesehen ist. In diesem Fall wird die Ubertragung verzogert bis der
Biindelungsfaktor (Parameter B) bzw. die maximale Verzdgerungsdauer (Parameter BMAX) erreicht
ist. Fiir die Ubertragung selbst wird zunichst der fiir das Senden einer Nachricht vorgesehene CPU-
Bedarf und danach die Belegung des Kommunikationssystem angefordert. Die TA wird verzogert, bis
von dem Empfangsrechner eine Lock-Response-Nachricht in Rechner i eintrifft, welche die Gewdhr-
barkeit der Sperre anzeigt.

Bei der Logref-Bearbeitung optimistischer Protokolle entfillt natiirlich die geschilderte Sperrbe-
handlung. Dafiir ist bei der FIX-Bearbeitung zunichst zu iiberpriifen, ob die betreffende Seite bereits
im privaten TA-Puffer vorliegt. Liegt die aktuelle Seite weder im TA-Puffer noch im Systempuffer
vor, wird sie (abhingig von den Angaben in der Objekttabelle) entweder von einem anderen Rechner
angefordert (Propagate-on-Demand) oder von Platte eingelesen.

Bei der EOT-Bearbeitung einer TA (E-Referenzsatz) ist ebenfalls zwischen Sperrprotokollen und
optimistischen Verfahren zu unterscheiden. Bei Sperrverfahren werden zuniichst die Anderungen
(After-Images) sowie der Commit-Record auf die Log-Datei ausgeschrieben und danach werden die
Sperren freigegeben. Bei der Sperrfreigabe konnen wieder Nachrichteniibertragungen anfallen, wobei
fiir das Primary-Copy-Sperrverfahren auch ggf. geénderte Seiten zum PCA-Rechner geschickt wer-
den. Bei optimistischer Synchronisation ist beim EOT zunichst die Validierung vorzunehmen, die
gemif dem jeweiligen Protokoll realisiert ist (z.B. Verschicken eines Validierungs-Request zum zen-
tralen Knoten oder Token-Ring-Ansatz). Danach wird die TA entweder zuriickgesetzt (Anderungen
im TA-Puffer freigeben) oder die Schreibphase mit Logging und Einbringen der Anderungen durch-
gefiihrt. Fiir Update-TA wird danach ggf. noch eine Broadcast-Nachricht (méglicherweise verzogert)
geschickt, mit der anderen Rechnern mitgeteilt wird, ob die TA erfolgreich war bzw. welche Seiten
gedndert wurden.

Im Vergleich zu den L- und E-Sitzen ist die Bearbeitung der U-Sétze sehr einfach. Hierbei wird im
wesentlichen ein UNFIX-Aufruf an den Systempufferverwalter durchgefiihrt. Auferdem wird fiir
Sperrverfahren mit kurzen Lesesperren eine R-Sperre bereits bei Abarbeitung des U-Satzes frei-
gegeben.

13.2.4 Der Referenz-Manager

Diese Komponente verwaltet den Seitenreferenz-String und stellt dem Scheduler die Referenzsitze in
geeigneter Weise zur Verfiigung. Durch diese Indirektion zwischen dem Scheduler und dem Ein-
gabe-String wird es moglich, von der bei der Trace-Erstellung vorliegenden Parallelitit zu abstra-
hieren und die TA-Verarbeitung fiir unterschiedliche Parallelititsgrade und fiir mehrere Rechner zu
simulieren. Aus Sicht des Schedulers muf der Referenz-Handler in der Lage sein, auf Anforderung
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einen B-Satz fiir einen Rechner bereitzustellen, ebenso wie die weiteren Referenzsitze einer TA (in
chronologischer Reihenfolge). Die zum Auffinden eines bestimmten Referenzsatzes tiberlesenen Sitze
puffert der Referenz-Manager in einer internen Datenstruktur nach TA geordnet zwischen, so dafl
diese bei Anforderung ohne erneutes Lesen in der Datei bereitgestellt werden konnen. Wird eine TA
zuriickgesetzt, bekommt dies der Referenz-Handler gemeldet, da er die Referenzsitze der geschei-
terten TA fiir die Wiederausfiihrung aufbewahren muB. Bei erfolgreichem TA-Ende dagegen werden
die Referenzsitze der TA aufgegeben.

Eine weitere Aufgabe des Referenz-Managers ist die Durchfithrung des TA-Routing unter Zuhilfe-
nahme einer Routing-Tabelle. Bisher wurde unterstellt, dal von den Terminals kommende TA iiber
das TA-Rbuting auf die Rechner verteilt werden. Eine dementsprechende Simulation hitte erfordert,
fiir die im Referenz-String vorliegenden TA eine Ankunftsrate festzulegen und die ankommenden TA
dann den Rechnern zuzuordnen. Dieser Ansatz wurde hier nicht verfolgt, da dann die Ankunftsraten
den Durchsatz im wesentlichen bereits bestimmt hitten und so fiir die untersuchten Protokolle nur
Antwortzeit-, jedoch keine Durchsatzaussagen mehr moglich gewesen wiren. Stattdessen wurde hier
angenommen, daB stets fiir jeden Rechner TA-Auftrége bereitstehen (etwa in einer Warteschlange des
Front-End-Systems) und diese von den Rechnern zur Aufrechterhaltung ihrer Sollparallelitit angefor-
dert werden. Allerdings wird nun bei den Antwortzeiten nur die Bearbeitungsdauer innerhalb der
Rechner beriicksichtigt, nicht jedoch die Wartezeiten im Front-End-System (DC-System). Denn diese
Wartezeiten hingen wieder v.a. von den TA-Ankunftsraten (bzw. der Sollparallelitit) ab, weniger
dagegen von den zu bewertenden Synchronisationsverfahren.

In der Simulation werden die TA-Anforderungen der Rechner durch Aufrufe vom Scheduler an den
Referenz-Handler nachgebildet, mit der Angabe, fiir welchen Rechner eine TA bereitzustellen ist. Der
Referenz-Handler durchsucht daraufhin die bei ihm zwischengepufferten bzw. im noch nicht gelese-
nen Teil des Eingabe-Strings vorliegenden TA-Auftrige (B-Sitze), bis eine ’geeignete’ TA gefunden
ist. Dies ist dann der Fall, wenn der TA-Typ der TA gemif der Routing-Tabelle zur Bearbeitung auf
dem betreffenden Rechner vorgesehen wurde. Kann keine solche TA mehr gefunden werden, wird
die Simulation beendet.

Diese Vorgehensweise brachte es mit sich, dal die zum Teil ohnehin relativ kurzen Referenz-Strings
v.a. im Mehrrechner-Fall nicht vollstindig abgearbeitet wurden (da bei Simulationsende nur einer der
Rechner den ihm zugeordneten Teil der TA-Last vollstdndig abgearbeitet hat). Da zudem auch die
_unbearbeiteten Referenzsitze der noch offenen TA nicht mehr zu Ausfilhrung kommen, sinkt der
Anteil der tatsichlich bearbeiteten TA-Last i.a. sowohl mit zunehmender Rechneranzahl als mit wach-
sender Parallelitit. Dies fiihrte wiederum (v.a. bei vier Rechnern) zum Teil zu etwas zu guten
Ergebnissen, wenn vorwiegend “unproblematische’ TA mit wenig Synchronisationskonflikten bearbei-
tet wurden. Allerdings war es i.a. moglich, iiber die Anzahl der bearbeiteten Referenzsitze diese Fille
zu ermitteln; verzerrende Einfliisse konnten zudem dadurch weitgehend eliminiert werden, daB die
Durchsatz- und Antwortzeitresultate nicht auf TA-Ebene bestimmt werden, sondern bezogen auf die
wesentlich feineren Bearbeitungseinheiten. Die alternative Vorgehensweise, ndmlich die TA-Last mit
reduzierter Parallelitit vollstindig abzuarbeiten, hiitte sowohl die Durchsatz- als auch die Antwortzeit-
werte stark beeinfluBt und kaum noch eine sinnvolle Interpretation zugelassen.

Eine ausfiihrliche Beschreibung des Funktionsumfangs sowie der Realisierung des Referenz-Managers
findet sich in /Boh85/. Auf die Bestimmung der Routing-Tabellen wird in 13.4 niher eingegangen.
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13.2.5 Die Synchronisationskomponente

Im einzelnen wurden folgende Synchronisationsprotokolle vollstindig implementiert und einer quanti-
tativen Bewertung zuginglich gemacht:

Das Primary-Copy-Sperrverfahren (PCL)

Dabei wurde das in Kap. 7 dargestellte Verfahren mit Leseoptimierung sowie integrierter Losung
des Veralterungsproblems bei NOFORCE realisiert. Von den in 7.3 diskutierten Alternativen zur
Behandlung der Pufferinvalidierungen wurde die dort als Kombination A2/B2 bezeichnete Losung
gewihlt, die keinerlei zusitzliche Nachrichten verursacht. Dabei werden gesinderte Seiten mit Frei-
gabe der Schreibsperre zum PCA-Rechner iibertragen, der mittels Invalidierungsvektoren veraltete
Seiten entdeckt. Im Falle einer Pufferinvalidierung bzw. wenn die Seite noch nicht vorliegt, schickt
der PCA-Rechner die aktuelle Seite mit der Lock-Response-Nachricht zu bzw. teilt mit, daB sie von
Platte eingelesen werden kann. Solche Seiteniibertragungen sind natiirlich nur fiir Anderungen bzw.
Zugriffe auflerhalb des PCA-Rechners erforderlich; auch kénnen nur fiir Seiten, fiir die ein anderer
Rechner die PCA hilt, Invalidierungen auftreten.

Die PCA-Verteilung wurde zusammen mit der Routing-Tabelle in einer Vorabuntersuchung fiir
jeden Mix und jede Rechneranzahl ermittelt (s. 13.4); sie konnte daher als Parameter fiir jeden
Simulationslauf bereitgestellt werden. Fiir die Deadlock-Behandlung wurde eine hybride Strategie
angewendet, bei der lokale Deadlocks explizit entdeckt und globale Verklemmungen iiber einen
Timeout-Mechanismus aufgeldst werden (5.1.1). Die lokale Deadlock-Erkennung (Zyklensuche)
wird bei jedem Sperrkonflikt durchgefiihrt, wobei bei einer Verklemmung stets die in Konflikt gera-
tene TA als Verursacher zuriickgesetzt wird. Bei dem implementierten Protokoll werden weiterhin

nur kurze Lesesperren gesetzt (Konsistenzebene 2). Weitere Einzelheiten konnen /Luc86/ entnom-
men werden.

Token-Ring-Validierung mit FOCC (TR-FOCC)

Hierbei wurde das in 9.2.1 skizzierte Protokoll realisiert, bei dem nur bei Token-Besitz Validierun-
gen vorgenommen werden und der Write-Set (FOCC) zur Validierung gegeniiber externen TA mit
dem Token verschickt wird. Weiterhin werden ’unsichere’ Anderungen lokal erfolgreich validierter
TA blockiert, bis der Ausgang der Anderungs-TA per Broadcast-Meldung mitgeteilt wird. Zur
Konfliktbehandlung wurden nun zwei Alternativen vorgesehen, die jeweils eine Kombination aus
Abort- und Kill-Strategie (4.2.1) verwenden. Dabei wird fiir eine TA zunichst die Abort-Strategie
benutzt (bei der die validierende TA im Konfliktfall zuriickgesetzt wird), bis ein als Parameter fest-
gelegtes Restart-Limit RL erreicht ist (dieses Restart-Limit kann fiir jeden TA-Typ individuell fest-
gelegt werden). Wenn eine TA RL-mal zuriickgesetzt wurde, verwendet sie fiir ihre nichste
Ausfiihrung eine Kill-Strategie (wurde fiir einen TA-Typ Restart-Limit 0 angegeben, dann starten
alle TA dieses Typs sofort als Kill-TA). Die beiden Varianten zur Konfliktbehandlung unterschei-
den sich wie folgt:

1) Bei der ersten Alternative (TR-FOCC1) kénnen beliebig viele Kill-TA zur gleichen Zeit vor-
kommen, so daB sie sich auch gegenseitig zuriicksetzen kénnen. Das Restart-Limit stellt in die-
sem Fall kein wirkliches Limit dar, vielmehr kann eine TA noch &fter zuriickgesetzt werden.
Zyklische Restarts werden allerdings vermieden, da bei einem Konflikt zwischen Kill-TA stets
die TA mit der geringeren Prioritdt (die primir durch die Anzahl der bereits vorgenommenen
Riicksetzungen bestimmt ist) abgebrochen wird. So wird immer mindestens einer TA das
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Durchkommen gesichert.

2.) Bei der zweiten, pessimistischeren Moglichkeit (TR-FOCC2) wird jeweils nur eine Kill-TA
zugelassen (’golden transaction’), deren Erfolg damit gewihrleistet ist. Eine TA wird so nie
mehr als RL-mal zuriickgesetzt, allerdings kénnen in konfliktreichen Anwendungen viele TA
ihr Restart-Limit erreichen und in den Kill-Modus wechseln. In diesem Fall ist fiir Kill-TA mit
langen Wartezeiten bis zu ihrer Aktivierung zu rechnen (geringere Parallelitit).

Bei den Token-Ring-Verfahren kann weiterhin gewihlt werden, ob fiir die Abarbeitung der TA-Last

Konsistenzebene 2 oder 3 gelten soll. Bei Konsistenzebene 3 wird der Write-Set der validierenden

(Update-) TA mit den Read-Sets aller noch nicht validierten TA verglichen, bei Konsistenzebene 2

dagegen nur mit den Read-Sets laufender Anderungs-TA. Ein weiterer wichtiger Parameter betrifft

die Token-Verweilzeit. Damit kann verhindert werden, daB das Token nach Ende der lokalen Vali-
dierungen sofort weitergeschickt wird. Die so mogliche Einsparung des Kommunikations-Overheads
geht natiirlich zu Lasten der Wartezeiten auf das Eintreffen des Tokens.

In jedem Rechner werden die Read-Sets aller laufenden TA in einer gemeinsamen Hash-Tabelle

verwaltet, wodurch eine sehr effiziente Abwicklung der Validierungen erméglicht wird. Denn pro

Write-Set-Element einer validierenden TA braucht nur iiberpriift zu werden, ob ein Eintrag in der

Hash-Tabelle des Rechners vorliegt; alle laufenden TA des Rechners, die auf das Element zuge-

griffen haben, werden dann direkt iiber Kontrollinformationen an diesem Eintrag (die wihrend der

Lesephasen erstellt werden) bestimmt. Die dafiir anfallenden Validierungskosten werden in der

Simulation iiber zwei Parameter beriicksichtigt: der Instruktionsbedarf zum Aufsuchen eines Eintra-

ges der Hash-Tabelle (Vorbesetzung: 100 Instruktionen) sowie die Vergleichskosten pro TA-

Element (je 20 Instruktionen).

Eine weitere Optimierung wurde zur Reduzierung der Riicksetzungen hinsichtlich der Validierungs-

reihenfolge realisiert. Denn da nach Eintreffen des Tokens i.a. mehrere lokale TA zur Validierung

anstehen, 1dBt sich bereits vor Eintreffen des Tokens fiir die lokalen TA eine Validierungs-
reihenfolge bestimmen, welche die geringste Anzahl von Riicksetzungen nach sich zieht. Eine
elegante Losungsmoglichkeit hierzu sowie weitere Details zur Implementierung der Token-Ring-

Protokolle sind in /Pet88/ zu finden.

Synchronisationsverfahren unter zentraler Kontrolle

Hier wurden insgesamt drei Varianten implementiert /Sch88/, ndmlich eine optimistische, eine pes-
simistische sowie eine kombinierte Strategie:

1.) Beim optimistischen Protokoll (ZV-BOCC+) werden die Validierungen an dem zentralen Kno-
ten gemiB BOCC+ vorgenommen (9.1), wobei fiir erfolgreich validierte Anderer der zentrale
Validierungsknoten eine Broadcast-Nachricht an alle Rechner verschickt (zum Wegwerfen alter
Seitenkopien, Vermerken bei welchem Rechner Anderungen anzufordern). Diese Broadcast-
Nachricht wird jedoch nicht zum friihzeitigen Zuriicksetzen zum Scheitern verurteilter TA
benutzt, da fiir diese nach gescheiterter Validierung ein Preclaiming durchgefiihrt wird. Damit
konnte zumindest in der Simulation der Erfolg der zweiten TA-Ausfiihrung garantiert werden,
da hier bei der Wiederausfiihrung einer TA stets diesselben Objekte referenziert werden.

Da auch fiir dieses Protokoll Konsistenzebene 2 unterstellt wurde, erfolgt eine Validierung nur
fir Anderungs-TA; Lese-TA sind also stets erfolgreich.

2.) Beim pessimistischen Protokoll (ZLM) werden zur Einsparung von Sperranforderungen an den
zentralen Lock-Manager sowohl ein Sole-Interest-Konzept als auch eine Leseoptimierung auf
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Blockebene eingesetzt (8.1). Zur Behandlung des Veralterungsproblems wurde die einfache
Broadcast-Losung (bei NOFORCE) gewihlt, um eine Kombination des Verfahrens mit dem
optimistischen Protokoll zu erleichtern. Wie bei dem Primary-Copy-Sperrverfahren werden
Lesesperren kurz gehalten und globale Deadlocks iiber Timeout ermittelt; lokale Deadlocks
werden auch hier explizit erkannt.

3.) Bei dem kombinierten Protokoll kann fiir jeden TA-Typ festgelegt werden, ob eine Synchroni-
sation gemifl dem erwihnten optimistischen oder dem pessimistischen Protokoll gewihlt wer-
den soll. Die pessimistische Synchronisation empfiehlt sich v.a. fiir lange (Anderungs-)TA, um
bereits die erste Ausfiihrung erfolgreich zu beenden. Bei dem integrierten Verfahren wurden
optimistische TA fiir Sole-Interest-Objekte lokal pessimistisch synchronisiert, um ihr Riicksetz-
risiko zu vermindern.

Bei allen sechs Verfahren konnte fiir die Synchronisation auf FPA/DBTT-Seiten zwischen den in 13.1
genannten zwei Alternativen gewihlt werden. Es wurde also entweder auf Seitenebene synchronisiert
(zwischen den Rechnern), oder die Synchronisation auf FPA/DBTT-Seiten wurde vollkommen abge-
schaltet (keine Konflikte, jedoch CPU- und E/A-Bedarf).

Bei den implementierten Protokollen wird das Veralterungsproblem (fiir eine NOFORCE-Strategie)
stets mitbehandelt. Die zur Abarbeitung der Synchronisationsnachrichten anfallenden Aktionen sind
ebenfalls in der Synchronisationskomponente angesiedelt.

13.2.6 Systempufferverwaltung und Logging

Fiir die Realisierung von Systempufferverwaltung und Logging wurde das DB-Cache-Verfahren
/EIBa84/ zugrundegelegt, bei dem eine NOFORCE-Strategie sowie ein Logging auf Seitenebene vor-
gesehen wird. Die After-Images werden dabei mit *Chained-I/O’ gebiindelt von einem Log-Puffer auf
die sequentielle Log-Datei geschrieben, wodurch sich die Schreibzeiten gegeniiber wahlfreier E/A er-
heblich verkiirzen lassen (z.B. um Faktor 10). Im Gegensatz zu /EIBa84/ werden bei uns Verdrin-
gungen ’schmutziger’ Seiten, die von noch nicht beendeten TA geiindert wurden, zugelassen
(STEAL-Strategie), da ansonsten fiir TA-Lasten mit langen Anderungs-TA die Simulationen mit der
vorgesehenen PuffergroBe nicht durchfiihrbar gewesen wiren. AuBerdem erfolgten die Anderungen
nur bei den optimistischen Protokollen auf privaten Kopien, nicht aber fiir das Primary-Copy-Sperr-
verfahren (s.u.).

Mit einem FIX-Aufruf fordert eine TA die Bereitstellung einer Seite im Systempuffer an, die hierzu
gef. einzulesen (bzw. bei einem anderen Rechner anzufordern) ist. Nach dem Zugriff teilt die TA
dem Systempufferverwalter mit einem UNFIX-Aufruf mit, daB sie die Seite nicht mehr benétigt. In
der Simulation wird fiir jede im Systempuffer vorliegende Seite ein FIX-Zihler gefiihrt, der bei jedem
FIX-Aufruf um 1 inkrementiert und beim UNFIX dekrementiert wird; der Zihler zeigt so an, fiir wie-
viele TA eine Seite aktuell angefordert wurde. Zur Ersetzung konnen nur Seiten, deren FIX-Zihler
den Wert O besitzen, ausgewihlt werden, wobei hier stets eine globale LRU-Strategie /EfH#84/ zur
Auswahl einer zu ersetzenden Seite verwendet wird. Allerdings wird dabei eine leicht modifizierte
LRU-Variante benutzt, wobei méglichst eine nicht geinderte Seite zur Ersetzung bestimmt wird (da
sonst vor dem Einlesen einer Seite zunéchst die zu ersetzende, geiinderte Seite ausgeschrieben werden
muB). Diese Ersetzungsstrategie wurde in /Cai87/ als Delta-LRU-Verfahren bezeichnet und fiihrte in
empirischen Simulationen zu besseren Durchsatzergebnissen (trotz schlechterer Trefferraten) als eine
reine LRU-Strategie.
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Beim UNFIX wurde in der Simulation neben der Dekrementierung des FIX-Zihlers fiir gednderte
Seiten bereits das After-Image in den Log-Puffer gebracht. Ergab sich dadurch ein voller Log-Puffer,
so wurde dieser sogleich ausgeschrieben (mit einem asynchron zur weiteren TA-Verarbeitung durch-
gefilhrten Chained-I/O-Vorgang). Bei EOT einer Update-TA waren so in der Regel bereits die
meisten ihrer After-Images gesichert, so daB lediglich noch eine Log-E/A (mit dem Commit-Record)
erforderlich war.

Da zu Beginn der Simulation der Systempuffer noch leer ist, hétten sich in der Anlaufphase (wenn
der Puffer noch leere Seitenrahmen enthdlt) geringere Trefferraten als im ’eingeschwungenen
Zustand’ ergeben. Um in dieser Startphase, die wegen der Kiirze der Referenz-Strings nicht unbe-
riicksichtigt bleiben konnte, nicht zu viele E/As zu verursachen, wurde folgende Regelung getroffen:

- fiir FPA/DBTT-Seiten, auf die (wie erwihnt) i.a. hdufig zugegriffen wird, wird in der Anlaufphase
angenommen, daB sie bereits im Puffer vorliegen.

- Zugriffe auf Datenseiten werden so behandelt, als seien sie bereits mit einer festgelegten Wahr-
scheinlichkeit (Parameter Leer-Trefferrate) eingelesen worden.

Bei PCL wurde die Realisierung der Systempufferverwaltung an die bei UDS (seit V5) verwendete
Variante des DB-Cache-Verfahrens /Unt84/ nachgebildet. Dabei werden die Anderungen nicht auf
privaten Kopien der Seiten durchgefiihrt, sondern direkt in den (Original-) Seiten. Dies implizierte die
Notwendigkeit eines Before-Image-Loggings, um TA zuriicksetzen zu konnen, deren schmutzige
Anderungen in die physische Datenbank verdringt wurden. Bei dieser Vorgehensweise konnten so fiir
einen FIX-Aufruf bis zu drei physische E/As notwendig werden, wenn eine ’schmutzige’ Seite als Er-
setzungskandidat ausgewihlt wurde (Ausschreiben des Log-Puffers mit Before-Image wegen WAL-
Prinzip /Gra78/, Ausschreiben der zu ersetzenden Seite in die physische Datenbank, Einlesen der
angeforderten Seite).

Bei den optimistischen Verfahren (ebenso wie bei dem ZLM-Ansatz, der v.a. wegen der Kombination
mit dem zentralen Validierungsschema implementiert wurde) erfolgten dagegen die Anderungen
protokollbedingt auf privaten Kopien eines TA-Puffers. Die Realisierung-orientierte sich dabei an der
in Abb. 13.3 gezeigten Organisationsform der Pufferbereiche. Es wurde neben dem eigentlichen
Systempuffer ein TA-Puffer-Bereich vorgesehen, in dem alle Anderungen vorgenommen werden; im
Systempuffer liegen so keine ’schmutzigen’ Seiten mehr vor. Im TA-Puffer-Bereich werden dabei nur
fiir zu dndernde Seiten Kopien angelegt, wihrend reine Lesezugriffe im Systempuffer befriedigt wer-
den (falls nicht fiir die betreffende TA eine Kopie im TA-Puffer vorliegt). Die Verdringungen aus
dem TA-Puffer-Bereich (STEAL) erfolgen hier nicht in die physische Datenbank, sondern in einen
separaten Uberlaufbereich auf Platte, auf dem eine Seite (zunéchst) nur von der #dndernden TA
referenziert werden kann.. Wenn eine TA auf eine von ihr gednderte und mittlerweile verdringte
Seite emneut zugreifen mochte, ist ein Einlesen der Seite von dem Verdrdngungsbereich in den TA-
Puffer notwendig.

Die Verdringung von Seiten aus dem TA-Puffer hat zur Folge, dal moglicherweise einige der in der
Schreibphase in den Systempuffer einzubringenden Seiten nicht im Hauptspeicher vorliegen. Fiir
diese Seiten wird angenommen, daB ihr Abbild auf dem Uberlaufbereich als giiltige Version der Seite
fungiert und fiir weitere Zugriffe z.V. steht. Damit erspart man sich zur Durchfiihrung der Schreib-
phase ein separates Einlesen der verdringten Seiten. Falls von einem anderen Rechner eine giiltige
Seite des Uberlaufbereichs angefordert wird, muB diese ggf. zunfichst von dem befragten Rechner



194

Log-Puffer TA-Puffer-Bereich Systempuffer
Kopieren
Einbringen
Ver-
dréngen
Log=- Uberlauf- DB
Datei bereich

Abb. 13.3: Systempufferorganisation bei optimistischer Synchronisation

eingelesen werden, bevor sie zugeschickt werden kann.

Um die Komplexitit der Implementierung in Grenzen zu halten, wurden in der Simulation fiir TA-
Puffer-Bereich und Systempuffer getrennte Mengen benutzbarer Seitenrahmen verwaltet. Dadurch
muflten fiir wihrend der Schreibphase in den Systempuffer einzubringende Seiten, in diesem i.a.
(moglicherweise mit Ausschreibvorgingen verbundene) Verdringungen vorgenommen werden. Dies
wire bei einer gemeinsamen Pufferverwaltung, bei der die GroBe von TA-Puffer-Bereich und
Systempuffer dynamisch variieren, vermeidbar gewesen, indem eine Seite des TA-Puffers als dem
Systempuffer zugehorig erklirt wird. Der Einflu der so zusitzlich verursachten E/A-Vorginge kann
jedoch durch Bereitstellung einer etwas erhdhten Anzahl von Seitenrahmen kompensiert werden.

Eine detailliertere Beschreibung der Realisierung von Systempufferverwaltung und Logging befindet
sich in /Luc86/ (fir PCL) bzw. /Pet88/.

13.2.7 Das Kommunikationssystem

Bei allen Konfigurationen wurde fiir die Interprozessor-Kommunikation ein Punkt-zu-Punkt-Verbin-
dungsnetzwerk unterstellt, bei dem fiir jede Verbindung die gleiche Ubertragungskapazitit vorliegt.
Die Wahl dieser Kommunikationsstruktur geschah v.a. mit Hinblick auf das moglicherweise hohe
Ubertragungsvolumen aufgrund der vorgesehenen Seitentransfers; die Anzahl der Verbindungen sollte
bei den hier betrachteten Rechnerzahlen (<= 4) auch aus Kostengriinden noch vertretbar sein. Fiir die
Broadcast-Nachrichten verwendende Protokolle (alle auBer PCL) wurde zudem noch die Existenz
eines Busses vorausgesetzt.

In dem Simulationssystem wurde jede Ubertragungsverbindung als eigener Server modelliert, um alle
Wartezeiten und Engpisse im Kommunikationssystem genau zu erfassen. Fiir N Rechner ergeben sich
so allein im Kommunikationssystem N*(N-1) Server fiir die Punkt-zu-Punkt-Verbindungen sowie ggf.
einen zusitzlichen Bus-Server. Zur Einsparung des Kommunikations-Overheads ist es in der Simula-
tion moglich, Nachrichten gebiindelt zu iibertragen. Eine solche Biindelung wird iiber zwei Parameter
(s. Tab. 13.4) gesteuert:
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- der Biindelungs- oder Blockungsfaktor B gibt an, wieviele Nachrichten (maximal) zusammen iiber-
tragen werden sollen; bei B=1 wird jede Nachricht sofort losgeschickt.

- der Parameter BMAX spezifiziert eine maximale Biindelungswartezeit. Damit wird fiir den Fall
B>1 eine Nachricht spitestens nach Ablauf dieser Verzogerung iibertragen, auch wenn der Biinde-
lungsfaktor noch nicht erreicht ist. Nachrichten, bei denen eine Seite mitverschickt wird, werden
jedoch stets sofort iibermittelt (keine Biindelung).

Nach Ablauf einer etwaigen Biindelungsverzogerung werden in der Simulation fiir eine vorzuneh-
mende Nachrichteniibertragung zuniichst im Senderechner die CPU-Kosten fiir das Senden angefor-
dert. Danach wird fiir die aus der Nachrichtenliinge und der Ubertragungsgeschwindigkeit bestimmten
Ubertragungsdauer das Kommunikationssystem belegt, wobei Wartezeiten aufgrund konkurrierender
Ubertragungen moglich sind. SchlieBlich wird nach Eintreffen der Nachricht im Empfangsrechner die
CPU fiir die Durchfitlhrung der RECEIVE-Operation sowie zur Abarbeitung der Nachricht(en) belegt.

13.3 Beschreibung der Transaktionslasten

Die Simulationen wurden fiir insgesamt sechs logische Seitenreferenz-Strings durchgefiihrt, deren
Namen bereits in Tab. 13.1 angegeben wurden. Dabei stammen fiinf der Mixe (TER, DOD, WSOD,
KD, DOA) aus kommerziellen DB/DC-Anwendungen mit dem CODASYL-DBS UDS bzw. mit dem
TP-Monitor UTM der Firma Siemens. MIX50 wurde dagegen aus einer speziell fiir Leistungsuntersu-
chungen erstellten Anwendung /Reu81/ erzeugt. Wihrend fiinf der TA-Lasten bereits in- friiheren
empirischen Simulationen Verwendung fanden, stellt DOA eine neue, weitaus groBere TA-Last dar,
die mit dem Filterprogramm aus /Man86/ erzeugt wurde (s. 13.1). Tab. 13.5 zeigt zu den genannten
Referenz-Strings einige kennzeichnende Gréfen.

Die Tabelle offenbart erhebliche Unterschiede bei den TA-Lasten, insbesondere hinsichtlich ihrer
GréBe (#BE) sowie der Anderungsintensitit, so daB ein breites Anwendungsspektrum damit abgedeckt
werden kann. Der neue Mix DOA weist rund 13-mal soviele BEs auf als die zweitgréBte Last MIX50
und mehr als das 100-fache des kleinsten Mixes TER. Die Aufzeichnungsdauer der Traces lag zwi-
schen etwa 20 Minuten (DOD) und knapp 3 Stunden (DOA); die GroéBe der benutzten Datenbanken
betrug bis zu 3.6 GB, wodurch der hohe Realitiitsbezug der Anwendungen bestirkt wird.

Es féllt auf, daB fiir jeden Mix ein unterschiedlicher Instruktionsbedarf zur Abarbeitung einer Bearbei-
tangseinheit (#Instr./BE) festgesetzt wurde. Dies resultiert aus den unterschiedlichen TA-Profilen der
Lasten (Anteil der Anderungs-TA und von Anderungs-Befehlen), welche bei der Festlegung der
CPU-Kosten ebenso berlicksichtigt wurden wie Overhead auf BS-Ebene (Prozewechsel, Paging etc.).
Zur Bestimmung des Instruktionsbedarfs pro Bearbeitungseinheit, die in /Rah84, Boh85/ niher dar-
gelegt ist, konnten weitéehend die Ergebnisse tatsdchlicher Pfadlingenmessungen beim DBS UDS
unter BS2000 zugrundegelegt werden. Generell gilt, daB der Wert fiir *#Instr/BE’ umso hoher ist, je
groBer der Anteil der Update-TA und v.a. je hoher der Anteil von Anderungsoperationen ist. Daher
ergab sich auch fiir TER der héchste (8100) und fiir MIX50 der geringste Wert (1900).

Wie aus der Tabelle hervorgeht, besteht auf FPA/DBTT-Seiten eine weitaus hohere Zugriffshiufig-
keit (#Logrefs je FPA/DBTT-Seite) als auf den anderen Seitentypen. Dadurch ergibt sich fiir solche
Seiten eine sehr groSe Konfliktgefahr, zumal bei ihnen auch der Anteil dndernder Zugriffe i.a. hoher
liegt als fiir Datenseiten (auf FPA-Seiten wird nur mit Anderungsabsicht zugegriffen, da hierbei eine
Datenseite zum Einfiigen eines Satzes gesucht wird, deren Freispeicherinformation somit anzupassen
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TER DoD WwSoD KD MIXSO DOA

#TA 2 288 669 860 2 014 39 7 47
Anteil Upd.-TA (%) 45.7 46.5 33.6 13.4 12.8 1 29.2
#TA-Typen i 1 (4) 10 (13) 2 (5) 2 (5) 5 12
Trace-Dauer (Min.) 73 21 159 55 148 168
Gropfe der DB (MB) 565 330 315 3 600 60 1
Anzahl ref. Seiten 2 188 3 025 6 389 8 515 S 235 65 zgg
ref. DB-Anteil (%) 0.8 1.8 4.1 0.5 17.5 8.3
Anzahl ref. Areas 3 9 12 1 9
#lLogrefs 9 862 40 751 54 465 57 959 79 750 |1 024 207
Update-Logrefs (%) 48.9 6.7 15.0 14.0 0.1 1.9
FPA/DBTT-Logr. (%) 264.4 10.1 18.9 13.6 27.2 15.1
#LR je Seite 4.5 13.5 8.5 6.8 15.2 15.7
#LR je FPA/DBTT-S. 34.8 18.8 16.9 7.0 85.5 61.5
#BE 14 438 42 089 56 185 61 987 79 828 |1 059 163
#BE/TA 6.3 62.9 65.3 30.8 2046.9 60.6
#Instr./BE 8 100 2 850 2 500 2 600 1 900 2 500
#Instr./TA (ohne 51 000 180 000 163 000 80 000 |3.9 Mill]| 152 000

E/A u. Kommun.)
#x-Locks 3 341 1 418 3 237 5 336 37 11 287
#R-Locks (kurz) 4 931 37 039 41 744 49 259 79 664 994 469
#R-Locks (lang) 4 639 8 040 15 891 16 341 6 926 342 920
#LR/Seite je TA 1.4 9.7 3.0 2.8 11.5 2.9

Tab. 13.5: Charakteristische Daten zu den Referenz-Strings

ist). AuBerdem befinden sich unter den FPA/DBTT-Seiten eine Reihe von Hot-Spots, deren Zugriffs-
hdufigkeit weit {iber den angegebenen Durchschnittswerten liegt. So existiert z.B. fiir TER eine FPA-
(bzw. DBTT-) Seite, auf die 10 % aller Referenzen entfallen und auf der 17 % aller TA eine Schreib-
sperre verlangen; auf einer weiteren FPA/DBTT-Seite verlangen (auch bei TER) sogar 20 % der TA
eine Schreibsperre. Bei DOD wird auf einer einzigen FPA-Seite von 28 % aller TA eine Schreib-
sperre gesetzt! Es ist klar, daB in solchen Fillen bei einer Synchronisation auf Seitenebene enorme
Konfliktraten vorgegeben sind, insbesondere da bei den meisten TA-Lasten (auBer TER) auch sehr
lange TA mit mehr als 1000 Referenzen beteiligt sind. Fiir Datenseiten wurde nur in einem Fall ein
shnliches Konfliktpotential ermittelt: bei DOA entfallen auf eine Datenseite 26 % aller Schreib-
sperren, wobei 17 % der TA die Seite indern wollen.

Ein gutes MaB fiir die Zugriffslokalitit innerhalb einer TA ist die Angabe, wie hiufig eine TA
diesselbe Seite im Mittel referenziert (#Logrefs/Seite je TA). So entfallen z.B. bei DOD zwar etwa 60
Referenzen auf eine TA, jedoch werden dabei im Mittel nur sechs verschiedene Seiten beriihrt, da bei
diesem Mix eine TA durchschnittlich 9.7-mal auf eine Seite zugreift! Dies 148t gute Trefferraten im
Systempuffer (sowie einen erfolgreichen Einsatz der Leseoptimierung fiir DB-Sharing) erwarten. Ahn-
lich hohe Rereferenzierungs-Werte ergeben sich fiir MIX50, wenn hier auch durch die Lange der TA
begiinstigt. Bei WSOD, KD und DOA greift eine TA im Mittel rund dreimal auf diesselbe Seite zu,
bei TER wegen der Kiirze der TA nur 1.4-mal. Setzt man die Gesamtzugriffshiufigkeit auf eine Seite
(#LR je Seite) mit diesen TA-spezifischen Werten ins Verhiiltnis, so erhiilt man die mittlere Anzahl
von TA, die auf eine (mindestens einmal) referenzierte Seite zugreifen. Ein hoher Wert (wie z.B. bei
TER, WSOD oder KD) 1iBt hierbei eine héhere Konfliktwahrscheinlichkeit vermuten, jedoch ist dabei
auch die Linge des Mixes (die fir DOA einen hohen Wert bewirkte) bzw. die Anderungshiufigkeit
zu beriicksichtigen. Zudem verdeutlichten obige Beispiele, daB Hot-Spot-Seiten fiir das Konflikt-
potential bestimmender sein konnen als mittlere Zugriffswahrscheinlichkeiten.
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Obwohl zu den Mixes bereits einige Einzelkennzeichen genannt wurden, sollen sie im folgenden noch
einmal kurz charakterisiert werden:

- Bei dem ktirzesten Mix TER liegt der hochste Anteil von Anderungszugriffen (fast 50 %) vor. Die
TA in diesem Mix sind sehr kurz (84 % der TA umfassen 5 oder weniger Referenzen); es treten
praktisch keine langen TA auf. Der Homogenitit des TA-Profils stehen jedoch extreme Hiufig-
keiten dndernder Zugriffe auf FPA/DBTT-Seiten gegeniiber (s.0.).

- DOD ist, abgesehen von der erwihnten FPA-Seite, ein gutmiitiger Mix mit sehr geringem Anteil
von Anderungszugriffen. 70 % der TA-Last entfallen hier auf die 13 % der TA mit 100 und mehr
Referenzen; diese TA sind auch primir fiir die angesprochene hohe Lokalitit von Lesezugriffen
innerhalb einer TA zustindig,

- WSOD weist nach TER den zweithtchsten Anteil von Anderungszugriffen auf, wobei hier jedoch
die Konflikte wegen den weitaus lingeren TA verschiirft werden. Bei diesem Mix sind praktisch
alle TA-GrofBen vertreten (von einigen wenigen bis mehreren tausend Referenzen).

- Bei KD sind die kurzen TA in der Mehrzahl: so umfassen 95 % der TA weniger als 100 Referen-
zen; allerdings vereinen die restlichen 5 % der TA 60 % der Zugriffe auf sich. Auf FPA/DBTT-
Seiten wird bei KD zwar kaum héufiger als auf Datenseiten zugegriffen, jedoch entfallen auf eine
FPA/DBTT-Seite im Mittel 6-mal mehr Schreibsperren als auf eine Datenseite.

- MIX50 enthilt lediglich 39 sehr lange TA, die nahezu ausschlieBlich lesend auf die (kleine) Daten-
bank zugreifen. Konflikte sind fiir diesen Mix daher kaum zu erwarten.

- Der Referenz-String DOA ist, wie erwihnt, die mit Abstand grofSte TA-Last. Abgesehen von der
angesprochenen Hot-Spot-Seite liegt nur eine geringe Anderungsintensitit vor. Ahnlich wie bei
WSOD und auch DOD sind in dem Mix TA unterschiedlichster GroBe reprisentiert.

13.4 Bestimmung der Routing-Tabellen und der PCA-Verteilungen

Wie in Teil III ausgefiihrt, erlaubt das Primary-Copy-Sperrverfahren die beste Kooperation zwischen
Lastkontrolle und Synchronisation, da hierbei die Routing-Strategie und die PCA-Verteilung gezielt
aufeinander abgestimmt werden konnen. Die zur Lastverteilung vorgesehene Routing-Tabelle sowie
die PCA-Verteilung wurden fiir jeden Mix und fiir jedes N (Rechneranzahl) vor Durchfiihrung der
Simulation gemiB einer Heuristik erstellt. Die fiir PCL bestimmten Routing-Tabellen fanden auch bei
den Simulationsliufen mit den anderen Synchronisationsprotokollen Verwendung, da die mit der
Routing-Tabelle zu erreichende Lokalitit im Referenzverhalten einzelner Rechner von generellem
Vorteil ist (Trefferraten, Hiufigkeit von Pufferinvalidierungen). AuBerdem wird dadurch die Ver-
gleichbarkeit der Ergebnisse verbessert.

Um eine PCA-Verteilung vornehmen zu kdnnen, war es zunichst erforderlich, fiir jede TA-Last die
Einheiten der PCA-Verteilung, die sogenannten Fragmente (7.4), festzulegen. Eine Verteilung auf
Area-Ebene war dabei wenig sinnvoll, da einerseits nur wenige Areas referenziert wurden (in MIX50
sogar nur eine) und zudem in jedem Mix dominierende Areas vorkommen, die zum Teil mehr als die
Hilfte der Last auf sich vereinen. So entfallen auf die am hiufigsten referenzierte Area bei den TA-
Lasten folgende Anteile der Referenzen: TER 58 %, DOD 58 %, WSOD 39 %, KD 41 %, MIX50
100 % und DOA 39 %. Da eine PCA-Verteilung auf Area-Ebene daher fiir einen Teil der Rechner
von vorneherein einen hohen Anteil extern zu behandelnder Sperren verursacht hitte, wurden die
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Areas zur Gewinnung feinerer Fragmente weiter unterteilt. Eine Area wurde dabei in eine Reile von
zusammenhéingenden Seitenbereichen untergliedert, wobei darauf geachtet wurde, da auf keinen
Bereich mehr als p % (Parameter des Fragmentierungsprogramms) der Sperren entfallen (Ausnahme:
eine einzige Seite umfaBt bereits mehr als p % der Sperren). Als sinnvolle Besetzung fiir p erwiesen
sich Werte von 3 bis 5 %. Bei der Erstellung der Feinpartitionierung wurden FPA/DBTT-Seiten stets
in eigene Fragmente gelegt. AuBerdem wurden die Sub-Partitionen iterativ verfeinert, wenn fiir sie bei
der Bestimmung der TA- und PCA-Verteilung eine hohe Anzahl globaler Anforderungen ermittelt
wurde /Rah85b/.

Ein weiteres Problem bei den TA-Lasten stellte die sehr geringe Anzahl signifikanter TA-Typen pro
Mix dar. So war bei TER keinerlei Typ-Information vorhanden (1 TA-Typ), wihrend bei KD und
WSOD nur 2 TA-Typen unterschieden werden, von denen einer 98 bzw. 87 % der Referenzen auf
sich vereint. Bei DOD, MIX50 und DOA umfassen die dominierenden TA-Typen 65, 60 und 27 %
der DB-Zugriffe. Es ist klar, daB aufgrund dieser TA-Typen (ausgenommen DOA) kein effektives
TA-Routing moglich ist, da bereits im 2-Rechner-Fall der dominierende TA-Typ von beiden
Rechniern zu verarbeiten ist. Zur Linderung des Problems konnte fiir einige der TA-Lasten eine
weitergehende Unterteilung der TA-Typen vorgenommen werden, und zwar durch Unterscheidung
zwischen Lese- und Anderungs-TA und durch Beriicksichtigung der Zugriffsverteilung (s. /Rah85b/).
Die sich so ergebende Anzahl von TA-Typen ist in Tab. 13.5 in Klammern angegeben (dritte Zeile).
Dennoch verblieb bei allen fiinf kiirzeren Referenz-Strings je ein TA-Typ, dessen TA rund die Hilfte
aller Zugriffe vornehmen. So konnten nur fiir zwei Rechner die TA-Typen vollstindig den Rechnern
zugeordnet werden, wihrend fiir N>2 der dominierende TA-Typ auf mehreren Rechnern zu verarbei-
ten war. Da mit der PCA-Verteilung fiir einen TA-Typ natiirlich nur in einem der Rechner eine
lokale Synchronisierung unterstiitzt werden kann, ist mit wachsender Rechneranzahl ein zunehmend
kleiner werdender Teil einer lokalen Synchronisierung zu erwarten.

Nach diesen Vorarbeiten erfolgte die Bestimmung der Routing-Tabelle und der PCA-Verteilung mit
einer in 7.4 schon angesprochenen und in /Rah86d/ beschriebenen Heuristik, bei der die beiden Zu-
ordnungstabellen in schrittweiser Koordinierung berechnet werden. Haupteingabeparameter des Algo-
rithmus ist (neben der Rechneranzahl) die Beschreibung des Referenzverhaltens in Form einer
Referenzmatrix (7.4), welche die Zugriffsverteilung der TA-Typen auf die unterschiedenen Fragmente
angibt. Um eine einigermaBen gleichmiBige Rechnerauslastung gewihrleisten zi konnen, wurde vor-
_gesehen, daB die TA derart aufzuteilen sind, daB jeder Rechner in etwa die gleiche Anzahl von
Bearbeitungseinheiten abzuarbeiten hat (es wurde hierbei eine Abweichung um einen festlegbaren
Prozentsatz, z.B. bis zu 10 %, zugelassen). Dies erforderte fiir die vorliegenden Mixes wegen der
dominierenden TA-Typen v.a. fiir N>2 ein probabilistisches Routing (s. 7.4), bei dem ein TA-Typ
mehreren Rechnern zugeordnet werden kann. In der Simulation wurden jedoch in diesen Fillen
gewisse Abweichungen von der vorgegebenen TA-Verteilung vorgesehen, wenn sich so der Anteil
der bearbeiteten TA-Last erhéhen lieB. Wenn z.B. einem Rechner nur 70 % eines TA-Typs zugeord-
net waren und dieser Rechner als erstes seinen Anteil an der TA-Last abarbeiten konnte, dann wurden
ihm auch noch TA von den verbleibenden 30 % zur Bearbeitung zugeteilt, um die Simulation nicht
zu friih abzubrechen (s. /Boh85/).

Die Beschreibung zeigt, daB selbst fiir die Durchfiihrung eines statischen TA-Routings sowie der
Bestimmung der PCA-Verteilung einige Arbeitsschritte anfallen, die eine relativ genaue Kenntnis der
TA-Last sowie den Einsatz geeigneter Programme/Heuristiken verlangen:
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1.) Zunichst miissen fiir die PCA-Verteilung die geeigneten Fragmente bestimmt werden.
2.) Zur TA-Verteilung sind die relevanten TA-Typen festzulegen.

3.) Fiir die in Schritt 1 und 2 ermittelten Fragmente bzw. TA-Typen muf eine Referenzmatrix fiir
einen charakteristischen Zeitraum erstellt werden (in der Simulation war dies fiir die vollstéindige
Last).

4.) Routing-Tabelle und PCA-Verteilung sind mit einem geeigneten Algorithmus zu bestimmen, der
eine relativ gleichmiBige Rechnerauslastung (soweit statisch {iberhaupt erreichbar, s. 7.4) mit
hochstmoglicher Lokalitdt anstrebt. Falls fiir einige Fragmente ein hoher Anteil externer
Anforderungen ermittelt wird, sind diese Fragmente ggf. weiter zu verfeinern und die Schritte 3
und 4 zu wiederholen.

Bei der Anwendung dieser Strategie auf die zur Verfiigung stehenden Referenz-Strings ergaben sich
jeweils ca. 50 bis 100 Fragmente (auBler fiir TER, s.u.). Dennoch konnte mit der ersteliten TA- und
PCA-Verteilung in vielen Fillen (v.a. fiir mehr als zwei Rechner) nicht verhindert werden, dal TA
mehrerer Rechner fiir Seiten eines Fragmentes Sperranforderungen stellen. Ein Grund liegt in der
schon erwihnten Notwendigkeit, die dominierenden TA-Typen ’splitten’ zu miissen. Ein ebenso
wesentlicher Faktor war die vielfach geringe Lokalitiit innerhalb der TA-Typen, die sich nicht nur
darin zeigt, da3 jeder wesentliche TA-Typ nahezu alle relevanten Areas referenziert; vielmehr setzte
sich diese Streuung der Zugriffe auch auf Ebene der weitaus feineren Seitenbereiche fort. So greifen
v.a. in Lasten mit langen TA die dominierenden TA-Typen auf die meisten Fragmente der wich-
tigsten Areas zu, was auf vielfach sequentielle Verarbeitungsfolgen schlieBen 1i8t. An den Zugriffen
auf die schon erwihnten Hot-Spot-Seiten waren zudem auch meist mehrere TA-Typen beteiligt, die
v.a. fiir N>2 verschiedenen Rechnern zugeordnet werden muBten.

Vollig wirkungslos blieb eine Fragmentierung fiir den Referenz-String TER, bei dem eine starke
Affinitdt der TA-Typen gegeniiber den drei in diesem Mix referenzierten Areas vorliegt. Wie Tab.
13.6 zeigt, liegen in dieser Last zwei dominierende TA-Typen vor, die zusammen 91 % der Referen-
zen auf sich vereinigen und die auf vollkommen disjunkten DB-Bereichen (Areas) arbeiten. Dies
hatte zur Folge, dafl der Rechner, dem der (griBte Teil von) TA-Typ TER-TT1 bzw. TER-TT2 zuge-
ordnet wurde, auch die PCA fiir alle Fragmente der Area 3 bzw. 5 erhielt. Ebenso ging Area 4 an
den Rechner, dem TA-Typ TER-TT4 zugeteilt wurde, so da} praktisch stets eine PCA-Verteilung auf
Area-Ebene erfolgte.

Bei TER wurde fiir zwei Rechner vorgesehen, dal TA-Typ TER-TT1 sowie Area 3 Rechner 1 und
die restlichen TA-Typen und Areas Rechner 2 zugeordnet werden. Dies ergibt eine nahezu optimale
Partitionierung, da einerseits die Rechner in etwa gleichviele Referenzen zu verarbeiten haben und da
v.a. nahezu alle Zugriffe lokal synchronisiert werden konnen. Fiir drei und vier Rechner muBten
jedoch die beiden dominierenden TA-Typen auf je zwei Rechner verteilt werden, um auch Last fiir
den dritten bzw. vierten Rechner bereitzustellen. Da diese jedoch nur die PCA fiir Area 4 oder fiir
gar keine Area (im Vier-Rechner-Fall) bekommen, miissen in ihnen nahezu alle Sperranforderungen
extern behandelt werden. Dies fiihrt auch in den PCA-Rechnern fiir die Areas 3 und 5 zu vermehrten
Kommunikationsbelastungen; auBerdem verursachen extern vergebene Sperren lingere Sperrwartezei-
ten.

Auf die ermittelten Routing-Tabellen bzw. PCA-Verteilungen fiir die anderen TA-Lasten kann hier
nicht niher eingegangen werden, zumal diese aufgrund der vielen Fragmente auch schwer zu
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Area Summe
TA-Typ 3 4 s
—~ 5213 5213
}-E%—ﬁg 3741 3741
TER-TT3 529 217 746
TER-TT4 162 162
Summe 5742 162 3958 9862

Tab. 13.6: Referenzmatrix fiir TER

interpretieren wiren. Die gefundenen Zuordnungen sind jedoch in /Rah85b/ (auBer fir DOA)
angegeben.

13.5 ErgebnisgroBenund Ausgabedaten

Die wichtigsten LeistungsmaBe sind natiirlich die bei der Abarbeitung der TA-Lasten erzielten Durch-
satz- und Antwortzeitresultate:. Allerdings ist es hierbei wenig sinnvoll, den Durchsatz in *Transaktio-
nen pro Sekunde’ bzw. die mittlere Antwortzeit pro TA zu ermitteln, da in jedem Mix vollig unter-
schiedliche TA-Typen vorliegen (z.B. mit stark schwankender TA-Gro8e); auBerdem wird i.a. nicht in
jedem Simulationslauf die gleiche Anzahl von TA bearbeitet (wegen vorzeitiger Simulations-
beendigung). Aus diesen Griinden werden die Durchsatz- und Antwortzeitergebnisse beziiglich der
Bearbeitungseinheiten ermittelt, wodurch auch ein besserer Vergleich zwischen den einzelnen.
Synchronisationsprotokollen moglich wird. Als DurchsatzmaB3 wird daher die Anzahl durchgefiihrter
Bearbeitungseinheiten pro Sekunde (BPS) verwendet; AZ/BE bezeichnet die mittlere Antwortzeit
pro Bearbeitungseinheit. Aus diesen Werten kann natiirlich wieder der Durchsatz bzw. die Antwort-
zeit fiir die *Durchschnitts-TA’ eines Mixes iiber die mittlere Anzahl von BEs pro TA (Tab. 13.5)
ermittelt werden.

Neben diesen ’externen’ LeistungsmaBen erlaubt das detaillierte Simulationssystem die Ermittlung

einer Vielzahl interessanter KenngroSen, mit denen das Zustandekommen der Durchsatz- und

Antwortzeitresultate erkldrbar wird. Dazu gehéren vor allem folgende Angaben:

- CPU-Auslastung
Die Auslastung wird fiir jeden der Rechner ermittelt, ebenso die mittlere CPU-Auslastung aller Pro-
zessoren. Weiterhin wird jeweils bestimmt, welcher CPU-Anteil auf E/A, Kommunikation oder
‘normale’ TA-Verarbeitung entfillt.

- Antwortzeitaufschliisselung
Hierbei wird genau angegeben, wie sich die mittlere Antwortzeit zusammensetzt, also welcher
Antwortzeitanteil etwa mit Warten auf CPU-Zuteilung, fiir E/A, wegen Sperrkonflikten u.i. zuge-
bracht wurde.

- E/A-Verhalten
Fiir jeden der Rechner wird eine umfangreiche Pufferstatistik gefiihrt, die z.B. die Trefferraten oder
Hiufigkeiten von Verdringungen und Daten- bzw. Log-E/As verrit. Diese Einzelwerte werden auch
wieder fiir alle Rechner zusammengefaft.

- Kommunikationsverhalten
Zn jedem Nachrichten-Typ wird die Anzahl gesendeter Nachrichten ermittelt, ebenso die Aus-
lastung der Ubertragungsstrecken und die Verteilung der Nachrichten auf Rechner und Verbin-
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dungen.

- Synchronisationsverhalten

Die hierzu umfangreich gefiihrten Statistiken richten sich natiirlich nach dem jeweiligen Synchroni-
sationsprotokoll. Generell wird das AusmaB an Riicksetzungen sowie der sogenannte Wieder-
holungsfaktor Q bestimmt. Dieser gibt an, wie oft eine Bearbeitungseinheit im Mittel ausgefiihrt
werden muBte, wobei sich bei Riicksetzungen ein Wert groBer 1 ergibt, Der Wiederholungsfaktor
stellt so ein gutes MaB fiir die unnotigerweise verrichtete Arbeit dar.

Fiir die Sperrverfahren wird festgestellt, welcher Anteil der Sperranforderungen lokal behandelt
werden kann (wegen lokal vorliegender PCA, wegen Sole-Interest bzw. wegen der Leseoptimie-
rung), welche Konflikthdufigkeiten zwischen lokalen und externen TA auftreten ebenso wie die
mittleren Sperrwartezeiten. Bei optimistischen Verfahren steht dagegen die genaue Analyse des
Validierungsverhaltens im Mittelpunkt. Beziiglich des Veralterungsproblems wird stets die Anzahl
entdeckter Pufferinvalidierungen ebenso wie das AusmaB an Seiteniibertragungen zwischen den
Rechnemn protokolliert.

Diese Zusammenstellung nennt nur die wichtigsten GréBen, die durch die umfangreichen Statistiken
erfaBt werden. Es ist klar, daB selbst diese Angaben aufgrund der vielen Simulationsléufe nur selektiv
dargestellt und interpretiert werden konnen. Wir konzentrieren uns dabei auf das Primary-Copy-Sperr-
verfahren, das im. nichsten Kapitel analysiert wird. In Kap. 15 sollen jedoch auch fiir die restlichen
Protokolle einige typischen Ergebnisse vergleichend vorgestellt werden.
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14. Quantitative Bewertung des Primary-Copy-Sperrverfahrens

In diesem Kapitel sollen die mit dem beschriebenen Simulationssystem gewonnenen Resultate fiir
DB-Sharing-Systeme analysiert werden, die das in Kap. 7 entwickelte Primary-Copy-Sperrverfahren
zur Synchronisierung und der Behandlung des Veralterungsproblems einsetzen. Bei der Darstellung
der Ergebnisse in 14.1 wird insbesondere der Einflu der fiir FPA/DBTT-Seiten benutzten Synchroni-
sationsstrategie untersucht; wir betrachten dazu fiir alle TA-Lasten das Durchsatz- und Antwortzeit-
verhalten ebenso wie Auswirkungen auf die Rechnerauslastung, das E/A-, Kommunikations- und
Sperrverhalten. In 14.2 und 14.3 wird dann noch beispielhaft der Einflu8 der Routing-Strategie bzw.
der Kommunikationskosten quantifiziert. Die wichtigsten Erkenntnisse werden abschlieBend in 14.4
zusammengefait. Bei allen Simulationsergebnissen liegen die in 13.2.1 angegebenen Parameterbe-
setzungen zugrunde; Abweichungen von der Vorbesetzung werden stets explizit angegeben.

14.1 EinfluB der Synchronisation auf FPA/DBTT-Seiten

Die gewdhlte Synchronisierung auf FPA/DBTT-Seiten stellte sich fiir die untersuchten TA-Lasten als
leistungsbestimmender Faktor heraus, da (wie in 13.3 angefiihrt) unter diesen Seiten vielfach Hot-
Spots vorliegen und die Zugriffs- und Anderungshiufigkeit auf diesen Seiten i.a. die von Datenseiten
bei weitem iibertreffen. Da aus technischen Griinden eine eintragsweise Synchronisierung nicht
moglich war (s. 13.1), wurden folgende beiden Synchronisationsstrategien verfolgt. Bei Methode 1
werden FPA- und DBTT-Seiten zwischen den Rechnern auf Seitenebene synchronisiert, womit auch
das Veralterungsproblem gelost wird; innerhalb eines Rechners wird Konfliktfreiheit unterstellt. Bei
der zweiten Moglichkeit wird generell Konfliktfreiheit auf FPA/DBTT-Seiten angenommen, und es
erfolgt daher auch keine Synchronisierung; die Ergebnisse mit dieser Methode sind daher etwas
besser als bei einer eintragsweisen Synchronisation.

14.1.1 Durchsatzverhalten

Abb. 14.1 zeigt zu jedem der sechs Referenz-Strings die Durchsatzresultate fiir diese beiden Strate-
gien. Auf der Abszisse sind die 12 untersuchten Konstellationen fiir Rechneranzahl N und Soll-
parallelitit P (pro Rechner) angegeben; als DurchsatzmalB dient BPS (#Bearbeitungseinheiten pro
Sekunde). Im 1-Rechner-Fall wird wegen der angenommenen Konfliktfreiheit innerhalb eines
Rechners keine FPA/DBTT-Synchronisation vorgenommen; fiir TER und KD entfiel auch bei zwei
Rechnern die Unterscheidung beziiglich der FPA/DBTT-Synchronisierung, da in diesen Fillen auf-
grund der vorgenommenen TA- bzw. PCA-Verteilung simtliche FPA/DBTT-Zugriffe lokal synchroni-
sierbar waren. Bei ‘MIX50 werden im Mehrrechner-Fall nur die Ergebnisse mit FPA/DBTT-Syn-
chronisierung angegeben, da sich ohne sie keine signifikanten Verbesserungen ergaben; auferdem
konnten fiir diese Last wegen der geringen TA-Anzahl nicht alle Konfigurationen untersucht werden.
Die DOA-Ergebnisse konnen nur fiir den 1- und 2-Rechner-Fall angegeben werden, weil bei diesem
sehr langen Mix das Simulationsprogramm fiir N>2 nicht mehr ausfiihrbar war (die Programmgrofie
tiberstieg den verfligbaren virtuellen Adrefraum von ca. 5 MB, u.a. durch das Zwischenpuffern der
Referenzsitze bedingt). Weiterhin war es fiir DOA aufgrund der langen Simulationslaufzeiten nur
moglich, den ersten Teil (ca. 30 %) der Last abzuarbeiten, womit jedoch immer noch weitaus mehr
Bearbeitungseinheiten anfielen als fiir die fiinf anderen Lasten zusammen (300.000 BE, ca. 5300 TA).
Bei den DOA-Simulationsldufen war pro Rechner eine Systempuffergrofe von 2048 Seiten eingestellt,
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fiir die anderen Mixes stets der Default-Wert 512. Bei WSOD und KD sind daneben im 1-Rechner-
Fall noch die Ergebnisse fiir eine Puffergroe von 2048 Rahmen angegeben, da hier die CPU mit 512
(und auch mit 1024) Seiten nicht verniinftig ausgelastet werden konnte ("I/O-bound’).

Zur Ergebnisinterpretation ist voranszuschicken, daB die erzielten, absoluten Durchsatzwerte in BPS
nicht zwischen verschiedenen Lasten verglichen werden konnen, da bei den Mixes zum Teil betricht-
liche Abweichungen hinsichtlich der CPU-Kosten pro Bearbeitungseinheit bestehen (Tab. 13.5). Das
Augenmerk gilt daher zunichst dem EinfluB der Rechneranzahl, der Sollparallelitit sowie der
gewihlten FPA/DBTT-Synchronisierung auf den Durchsatz (eine relativierte Durchsatzbewertung
erfolgt in 14.1.2).

Bei den Durchsatzwerten in Abb. 14.1 fallen unmittelbar die groBen Unterschiede, v.a. bei drei und
vier Rechnern, zwischen den Ergebnissen mit und denen ohne FPA/DBTT-Synchronisation auf. So
bewirkte die seitenorientierte Synchronisation auf FPA- und DBTT-Seiten fiir TER und DOD
katastrophale Ergebnisse im 3- und 4-Rechnerfall, welche zum Teil unter den 2-Rechner-Werten lie-
gen. Auch bei WSOD und KD konnten bei mehr als zwei Rechnern keine nennenswerten Durchsatz-
verbesserungen (ca. 20 %) mehr erzielt werden. Der wichtigste Grund fiir diese Durchsatzeinbriiche
liegt offenbar in der Konflikthdufigkeit auf FPA/DBTT-Seiten, wobei insbesondere die Hot-Spot-
Seiten (die v.a. bei TER und DOD vorliegen) fiir eine Vielzahl der TA hohe Sperrwartezeiten verur-
sachten, so da8 die Rechner nicht mehr verniinftig ausgelastet werden konnten. Fiir zwei Rechner
konnten jedoch meist zufriedenstellende Resultate erzielt werden, da hier TA- und PCA-Verteilung
noch eine weitgehend lokale Synchronisierung ermoglichten, so daB auch fiir FPA-/DBTT-Seiten
kaum rechneriibergreifende Konflikte auftraten.

Ohne FPA/DBTT-Synchronisation konnte der Durchsatz sowohl mit wachsender Rechnerzahl als
auch mit wachsender Parallelitiit gesteigert werden. Die Durchsatzsteigerung war dabei stets am
groBten beim Ubergang von einem auf zwei Rechner sowie bei Erhohung der Parallelitit von 4 bis 8.
Beim Anstieg der Parallelitit von 8 auf 16 wurden meist nur noch geringe Durchsatzzunahmen oder
sogar -verschlechterungen erzielt, entweder wegen erreichter CPU-Séttigung oder wegen zu vieler
Sperrkonflikte. Bei wachsender Rechneranzahl kommt es zu einem merklich steigenden Kommuni-
kationsbedarf, aber auch zu vermehrten Konflikten.

Im folgenden soll auf jeden der Mixes niher eingegangen werden. Dabei zum Teil schon angegebene
Begriindungen werden im weiteren Verlauf des Kapitels noch niher belegt und quantifiziert.

Fir TER wurden im 2-Rechner-Fall optimale Ergebnisse erzielt: fiir jeden Parallelititsgrad liegt der
Durchsatz mehr als doppelt so hoch wie im 1-Rechner-Fall! Der Hauptgrund dafiir liegt in der fiir
zwei Rechner sehr gut moglichen Last- und PCA-Verteilung (siche 13.4), mit der nahezu sémtliche
Zugriffe lokal synchronisierbar sind. AuBerdem konnte, wie noch niher gezeigt wird, der E/A-
Aufwand deutlich reduziert werden, so dafl der (geringe) Kommunikations-Overhead mehr als kom-
pensiert werden konnte. Bei drei und vier Rechnern wurden dagegen auch ohne FPA/DBTT-Syn-
chronisierung keine signifikanten Durchsatzverbesserungen mehr erzielt, da wegen des ’Splittens’ der
dominierenden TA-Typen der Kommunikationsaufwand stark zunahm; auBierdem kam es verstiirkt zu
Synchronisationskonflikten. Eine FPA/DBTT-Synchronisation auf Seitenebene fiihrte fiir N>2 zu

extremen Konflikthdufigkeiten (fiir bis zu 20 % der Zugriffe), so daB die Rechner kaum ausgelastet
werden konnten.

Auch bei DOD bewirkte eine FPA/DBTT-Synchronisation sehr schlechte Mehrrechner-Ergebnisse,
ausgenommen nur die 2- und 3-Rechner-Werte fiir Parallelitit 4. Nach Abschalten’ der FPA/DBTT-
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Konflikte konnte dagegen der Durchsatz nahezu linear mit der Rechneranzahl gesteigert werden, auch
fiir drei und vier Rechner! Wie sich zeigen wird, liegt eine Hauptursache hierfiir in der sehr erfolg-
reich anwendbaren Leseoptimierung, die in vielen Fillen auch ohne vorhandene PCA eine lokale
Synchronisation zulieB. Allerdings nehmen die Durchsatzsteigerungen im Vergleich zum 1-Rechner-
Fall mit wachsender Parallelitit ab. So wird fiir P=4 der Durchsatz zum Teil mehr als um den Faktor
N gesteigert, wihrend fiir P=16 die Zuwachsraten ’nur’ noch 73, 139 und 196 Prozent fiir 2, 3 bzw.
4 Rechner betragen.

Fiir WSOD ergaben sich im 1-Rechner-Fall bei 512 Seiten SystempuffergréBe sehr geringe
Trefferraten, und wegen der hdufigen E/A-Unterbrechungen konnte die CPU nicht ausgelastet werden.
Erst eine Vervierfachung der PuffergroBie beseitigte den E/A-EngpaB und fiihrte zu sprunghaft anstei-
genden Durchsatzwerten. Ein Vergleich mit den Mehrrechner-Ergebnissen ist daher auch schwierig,
da dort 512 Seiten pro Rechner sich als ausreichend erwiesen (kein E/A-EngpaB). Dennoch miissen
die DB-Sharing-Ergebnisse fiir WSOD auch ohne FPA/DBTT-Synchronisation als schwach eingestuft
werden, da die optimalen 1-Rechner-Werte nur wenig iibertroffen werden konnen. Als Haupthemm-
nis erwiesen sich im Mehrrechner-Fall auch auf Datenseiten hiufig auftretende Sperrkonflikte.

Bei KD lie sich im zentralen Fall ebenfalls erst fiir eine PuffergroBe von 2048 Seiten ein E/A-
EngpaB vermeiden, wiahrend fiir DB-Sharing ein besseres E/A-Verhalten erzielt werden konnte. Hier
konnte der Durchsatz bei fehlender FPA/DBTT-Synchronisierung mit zunehmender Rechneranzahl
beachtlich gesteigert werden. Allerdings sind hier die guten Werte fiir Parallelitiit 8 und 16 im 3- und
4-Rechner-Fall zum Teil dadurch begiinstigt, daB die TA-Last nicht vollstéindig abgearbeitet werden
konnte. In diesen Fillen wurden nidmlich v.a. die kurzen TA ausgefiihrt, wihrend die langen TA, fiir
die i.a. eine hohere Konfliktgefahr besteht, zum Teil noch unbearbeitet waren.

Bei MIX50 lieB sich der Durchsatz mit wachsender Rechneranzahl stetig verbessern. Da in diesem
Lese-Mix Konflikte keinen EinfluB auf den Durchsatz hatten, fiihrte lediglich der mit N und P wach-
sende Kommunikations-Overhead zu einer Abflachung der Steigerungsrate.

Fiir DOA konnten die Rechner auch bei groBem Puffer nicht verniinftig ausgelastet werden, da die
erwihnte Hot-Spot-Datenseite sehr viele TA in einen Sperrkonflikt verwickelte. So bewirkte auch ein
Abschalten der FPA/DBTT-Synchronisation keine nennenswerten Verbesserungen; die mit zuneh-
mender Parallelitéit sich verschidrfende Konfliktsituation fiihrte zu einem deutlichen Durchsatzriick-
gang beim Ubergang von P=8 auf P=16. Da es sich bei der Hot-Spot-Seite nicht um eine Sekundir-
Datenseite (Index, Hash-Bereich o.4.) handelt, deutet die hohe Zugriffsfrequenz auf ein anwendungs-
spezifisches High-Traffic-Element (4.1.3) in dieser Seite hin.

Insgesamt gesehen belegen die Durchsatzergebnisse bereits die dringende Notwendigkeit einer
eintragsorientierten Synchronisation auf FPA-/DBTT-Seiten, die bei dem Primary-Copy-Sperrver-
fahren auch vergleichsweise einfach moglich ist (10.5). Bei Ignorierung von Konflikten auf
FPA/DBTT-Seiten konnten fiir TER im Zwei-Rechner-Fall sehr gute Ergebnisse erzielt werden, da
hierbei eine nahezu optimale Last- und PCA-Verteilung méglich war. Fiir MIX50, DOD und (mit
Abstrichen) KD wurden auch fiir drei und vier Rechner noch gute Durchsatzwerte erreicht trotz der
Notwendigkeit, die dominierenden TA-Typen auf mehreren Rechnemn zu verarbeiten. Hier wirkte
sich v.a. die Leseoptimierung positiv aus. Bei WSOD und DOA verhinderten jedoch Sperrkonflikte
auf Datenseiten befriedigende Durchsatzresultate im Mehrrechner-Fall.
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14.1.2 CPU-Auslastung

Die zum Teil schon genannten EinfluBfaktoren auf das Leistungsverhalten werden im weiteren Ver-
lauf des Kapitels noch ausfiibrlich untersucht. Fiir die Erklirung der Durchsatzergebnisse besonders
aufschluBreich erweist sich die Analyse der CPU-Auslastung. Abb. 14.2 zeigt stellvertretend fiir DOD
die Zusammensetzung der mittleren Rechnerauslastung fiir beide Alternativen der FPA/DBTT-Syn-
chronisierung.

Abb. 14.2a verdeutlicht, da} ohne FPA/DBTT-Synchronisation die CPU-Auslastung mit wachsender
Parallelitit stets deutlich zunahm und bei Parallelitdt 16 bei jeder Rechneranzahl eine mittlere Aus-
lastung von iiber 97 % erreicht wurde. Weder Sperrkonflikte noch E/A-Vorginge zeigten hier also
einen durchsatzbegrenzenden Einflu. Negativ wirkte sich dagegen der Kommunikations-Overhead
aus, der sowohl mit der Parallelitit als auch mit der Rechneranzahl deutlich ansteigt und fiir N=4 und
P=16 die CPUs im Mittel zu 30 % belastete. Der mit P wachsende Kommunikationsaufwand geht auf
die groBere Anzahl aktiver TA zuriick, die gleichzeitig Sperranforderungen verschicken konnen; die
Zunahme mit N zeigt an, dal bei mehr Rechnern immer weniger Zugriffe lokal synchronisiert werden
konnten. Dagegen lieB sich der E/A-Overhead mit zunehmendem N stets verringemn, insbesondere
beim Ubergang von einem auf zwei Rechner (um ca. 30 %).

Generell 1468t sich bei allen Simulationsldufen feststellen, daf die erzielten Durchsatzergebnisse direkt
proportional zu dem Anteil sind, zu dem die CPUs im Mittel fiir die TA-Verarbeitung (CPU-Kosten-
anteil fiir die Ausfilhrung der Bearbeitungseinheiten) erfolgreicher TA ausgelastet waren. Dieser
Anteil stieg bei fehlender FPA/DBTT-Synchronisierung fiir DOD immer mit wachsender Parallelitit,
so daB auch der Durchsatz zunahm. Im Mehrrechner-Fall war jedoch dieser Anteil (fiir P=8 und 16)
wegen der Kommunikationsbelastungen geriﬁger als fiir einen Rechner; die Durchsatzsteigerungen
flachten daher ab. So betrug die nutzbringende CPU-Auslastung bei Parallelitit 16 im zentralen Fall
rund 86 %, fiir 2, 3 und 4 Rechner jedoch nur noch ca. 77, 68 bzw. 65 Prozent je Rechner.
Allerdings liegen die DB-Sharing-Werte fiir P=4 trotz des Kommunikations-Overheads hsher als die
im Ein-Rechner-Fall, wodurch der Durchsatz mehr als um den Faktor N gesteigert werden konnte.
Der Grund dafiir ist die fiir DB-Sharing verringerte Anzahl von E/A-Vorgingen pro TA (s.u.), die
eine insgesamt hohere CPU-Auslastung ermoglichte; die Gesamtauslastung war bei P=4 aber noch so
gering, dal der Kommunikations-Overhead den Durchsatz nicht limitierte (im Gegensatz zu P>4).

Mit einer Synchronisation auf FPA/DBTT-Seiten (Abb. 14.2b) sank die mittlere Rechnerauslastung
mit zunehmender Rechneranzahl, ebenso der CPU-Anteil zur TA-Verarbeitung. So konnten fiir N=4
die Rechner im Mittel nur noch bis zu 31 % nutzbringend ausgelastet werden, so daB keine Durch-
satzsteigerung verglichen mit dem Zwei-Rechner-Fall mehr erzielt wurde (<= 67 % CPU-Auslastung
fiir TA-Verarbeitung). Die schlechten Durchsatzergebnisse sind unmittelbare Folge der mit N stark
wachsenden Anzahl von Konflikten auf FPA/DBTT-Seiten, die eine hohe Rechnerauslastung verhin-
derten. Dies betraf in erster Linie die Rechner, bei denen aufgrund der PCA-Verteilung viele Sperren
extern anzufordern waren; bei ihnen fiihrten vermehrte kommunikationsbedingte Unterbrechungen,
hohere Konfliktwahrscheinlichkeit (da fiir FPA/DBTT-Seiten nur bei lokaler Synchronisation
Konfliktfreiheit angenommen wurde) sowie lingere Sperrwartezeiten zu einer sehr geringen effektiven
CPU-Auslastung. Aber auch in den Rechnern, bei denen aufgrund der PCA-Verteilung die meisten
Zugriffe lokal synchronisierbar waren und eine gute Auslastung erreicht wurde, bewirkten viele
externe Sperranfragen einen relativ hohen Kommunikations-Overhead. Die ungleichméBigen Rechner-
auslastungen zusammen mit einem hohen Kommunikationsaufwand fiihrten dazu, da die CPUs mit
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wachsendem N zunehmend schlechter genutzt werden konnten. Auch die zum Teil mit wachsender
Parallelitit abnehmenden Werte fiir dic CPU-Auslastung gehen auf die durch die FPA/DBTT-
Konflikte bedingten, starken Auslastungsschwankungen bei den einzelnen Rechnern zuriick.

Aus den Beobachtungen fiir DOD lassen sich folgénde EinfluBfaktoren fiir die Durchsatzresultate
festhalten:

Um einen hohen Durchsatz zu erlangen, gilt es, die CPUs moglichst nutzbringend (d.h. fiir die reine
TA-Verarbeitung) auszulasten. Dazu ist zunéchst Voraussetzung, die CPUs iiberhaupt hoch auslasten
zu kodnnen. Ist dies moglich, dann hiingt der erzielte Durchsatz v.a. von dem fiir E/A- und Kommuni-
kationsvorgiinge angefallenen Overhead ab; ebenso sollte das Ausmaf} (wegen spiterer Riicksetzung)
vergeblicher TA-Ausfiihrungen moglichst gering bleiben. Eine geringe Gesamtauslastung eines
Rechners ergibt sich im wesentlichen aus folgenden Griinden:

- bei hdufigen TA-Unterbrechungen wegen E/A-Vorgingen, z.B. bei zu klein bemessenem System-
puffer (bzw. geringer Lokalitit) ,
- bei hiufigen TA-Unterbrechungen wegen Sperrkonflikten

-.bei hdufigen TA-Unterbrechungen wegen Kommunikation (geringer Anteil lokal entscheidbarer
Sperranforderungen).

In einem Mehrrechner-System ist daneben noch eine moglichst gleichmiBige (hohe) Rechner-
auslastung (Last-Balancierung) unter Durchsatzgesichtspunkten wiinschenswert, da eine geringe Aus-
lastung einzelner Rechner (aufgrund der vorgenannten Ursachen) natiirlich auch die mittlere CPU-
Auslastung aller Rechner beeintréichtigt. Im Extremfall kann (wie die Beispiele gezeigt haben) der
Durchsatz bei Hinzunahme eines Rechners sogar kleiner werden, z.B. wegen eines starken Anstiegs
der Konflikthiufigkeit und des Kommunikations-Overheads.

Wie wir gesehen haben, ist der mittlere Anteil, zu dem die CPUs fiir die TA-Verarbeitung ausgelastet
werden konnen, bestimmend fiir die erzielten Durchsatzwerte. Diese Anteile sind daher in Abb. 14.3
auch fiir die anderen TA-Lasten angegeben. Da diese Anteile verraten, inwieweit die Rechner nutz-
bringend ausgelastet werden konnten, stellen sie zugleich ein relatives Durchsatzmal dar, das einen
Vergleich zwischen den verschiedenen Mixes zulidfit. Ein Vergleich von Abb. 14.3 mit 14.1 belegt
den unmittelbaren Zusammenhang zwischen den Durchsatzwerten und der mittleren Rechneraus-
lastung zur TA-Verarbeitung. Zu beachten bei Abb. 14.3 ist, daB die tatsichliche CPU-Auslastung
natiirlich wegen des E/A- und Kommunikations-Overheads iiber den gezeigten Werten liegt.

Die Diagramme in Abb. 14.3 verraten, dal die CPUs meist im 1-Rechner-Fall am besten zur TA-
Verarbeitung genutzt werden konnten (oft bis zu iiber 80 %). Bei KD und WSOD erlaubten erst
vergroBerte Systempuffer (2048 statt 512 Seiten) eine verniinftige CPU-Auslastung, wihrend bei DOA
selbst 2048 Pufferrahmen angesichts langer Sperrwartezeiten keine gute CPU-Nutzung zulieBen
Ubertroffen wurden die 1-Rechner-Werte noch bei TER im Zwei-Rechner-Fall, ebenso in vielen
Fillen fiir Parallelitit 4 (aus den oben fiir DOD genannten Griinden). In der Regel konnten jedoch die
CPUs mit zunehmender Rechneranzahl immer weniger fiir die TA-Verarbeitung ausgelastet werden,
bedingt durch die Zunahme an Sperrkonflikten und Kommunikationsvorgingen.

Die hohe Anzahl von Sperrkonflikten machte sich natiirlich v.a. bei der FPA/DBTT-Synchronisie-
rung auf Seitenebene bemerkbar; in diesen Fillen sank die effektive CPU-Nutzung im 4-Rechner-Fall
meist bis auf Werte zwischen 18 und 30 Prozent. Auch ohne FPA/DBTT-Synchronisation erlaubten
Sperrkonflikte auf Datenseiten bei WSOD und DOA keine verniinftige CPU-Auslastung, so daB fiir
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diese Lasten die schlechtesten Durchsatzresultate erzielt wurden. Bei WSOD ergab sich zudem durch
sehr hiufige externe Sperranforderungen ein Kommunikations-Overhead, der im 4-Rechner-Fall iiber
der CPU-Beanspruchung zur reinen TA-Verarbeitung lag (bis zu 40 % kommunikationsbedingte
CPU-Auslastung). Auch bei TER im 3- und 4-Rechner-Fall sowie bei KD verhinderten neben Sperr-
konflikten relativ hohe Konununikationsbelastungcn bessere Durchsatzergebnisse. Dagegen hatten
Sperrkonflikte (bei fehlender FPA/DBTT-Synchronisierung) keinen Einfluf auf die Durchsatzergeb-
nisse bei DOD und MIXS50; hier wirkte sich nur der mit der Rechneranzahl und der Parallelitit wach-
sende Kommunikationsaufwand negativ auf die effektive CPU-Auslastung und damit auf den Durch-
satz aus.

14.1.3 Antwortzeitverhalten

Vor der Interpretation der ermittelten Antwortzeitresultate sei noch einmal darauf hingewiesen, daR
durch das Simulationssystem nur der Zeitbedarf zur Verarbeitung einer TA beriicksichtigt wird, der
zwischen Ausfiihrung des BOT-Satzes und Beendigung der DB-seitigen Commit-Behandlung anfillt.
In den bestimmten Antwortzeiten sind somit keinerlei Verweilzeiten im DC-System enthalten, die bei
geographisch verteilten Systembenutzern allein durch die Ubertragungszeiten zwischen Terminal und
DB-Sharing-Komplex die reinen Bearbeitungszeiten im System leicht iibersteigen konnen. Da diese
Antwortzeitanteile jedoch weitgehend unabhéngig von den zu untersuchenden, systeminternen Algo-
rithmen sind, wurde ihre Betrachtung hier ausgeklammert. Dennoch ergibt sich dadurch eine Relati-
vierung der Antwortzeitbewertung. Denn wenn z.B. die TA-Bearbeitungszeit bei DB-Sharing 1
Sekunde statt 0.5 Sekunden im 1-Rechner-Fall betrfigt, wird dadurch die Gesamtantwortzeit u.U.
deutlich weniger als um 100 % verschlechtert; bei 2 Sekunden DC-Anteil z.B. nur um 20 % (von 2.5
auf 3 Sekunden).

Im folgenden soll dieser DC-seitige Verarbeitungsanteil nicht weiter untersucht werden; so wird auch
der Begriff ’Antwortzeit’ synonym zur Bearbeitungszeit im DB-System verwendet. Desweiteren
betrachten wir die Antwortzeiten nicht pro TA, sondern fiir das feinere Granulat der Bearbeitungs-
einheit. In Abb. 14.4 sind die mittleren Antwortzeiten pro Bearbeitungseinheit fiir die sechs TA-
Lasten dargestellt, wobei wieder der Einflu der FPA/DBTT-Synchronisierung beriicksichtigt wird.

Wie Abb. 14.4 zeigt, nehmen die Antwortzeiten pro Bearbeitungseinheit (bzw. pro TA) stets mit
wachsender Parallelitit zu, da sich bei mehr Konkurrenten um die CPU-Vergabe die Wartezeiten ent-
sprechend erhohen. AuBerdem steigt mit Zunahme der Parallelitit die Konfliktwahrscheinlichkeit und
daher i.a. auch die Sperrwartezeiten pro TA.

Die Diagramme belegen, dal eine FPA/DBTT-Synchronisation auf Seitenebene nicht nur die Durch-
satzwerte, sondern auch die Antwortzeiten stark verschlechtern kann. Dabei nehmen die Antwortzeit-
verschlechterungen i.a. sowohl mit der Rechneranzahl als mit der Parallelitit zu, vor allem durch
stark wachsende Sperrwartezeiten bedingt (s.u.). Auch bei den Antwortzeiten zeigte die FPA/DBTT-
Synchronisation auf Seitenebene bei TER und DOD die grofite Negativ-Wirkung. So lagen fiir diese
Lasten mit einer FPA/DBTT-Synchronisation die Antwortzeiten bei drei Rechnern fast doppelt so
hoch wie im zentralen Fall, bei vier Rechnern ergab sich sogar eine Verdreifachung der Bearbeitungs-
zeiten. Die Antwortzeitwerte bei N=4 liegen dabei fiir TER und DOD mehr als doppelt so hoch wie
ohne Berticksichtigung von Konflikten auf FPA/DBTT-Seiten.

Dennoch miissen die Antwortzeitresultate im Mehrrechner-Fall als erstaunlich gut im Vergleich
zum zentralen Fall gelten. So liegen die Mehrrechnerwerte trotz der bei DB-Sharing notwendig
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werdenden Kommunikationsverzégerungen zur Synchronisation (bzw. hoherer Konfliktrate und
langeren Sperrwartezeiten) zum Teil sogar besser als die Antwortzeiten bei einem Rechner! Dies
trifft v.a. wieder bei geringer Parallelitit zu (P=4), fiir TER und DOA im 2-Rechner-Fall sogar bei
jedem Parallelitdtsgrad. Aber auch fiir hohere Parallelitéitsgrade ergeben sich nur relativ geringe Ant-
wortzeiteinbuBen, v.a. bei fehlender FPA/DBTT-Synchronisierung. In-diesem Fall liegen z.B. bei TER
und DOD die maximalen Verschlechterungen selbst bei vier Rechnern unter 40 %. Bei KD und
WSOD ist eine Vergleichbarkeit mit den 1-Rechner-Werten wegen der unterschiedlichen Puffergrofen
schwierig; bei Puffergréfe 512 waren fir N=1 zum Teil mehr als 90 % der Antwortzeiten E/A-
bedingt.

Zur Veranschaulichung ist es auch niitzlich, aus den BE-bezogenen Bearbeitungszeiten die Antwort-
zeiten pro TA zu ermitteln. Dabei ergeben sich z.B. fiir die sehr kurzen TA in TER im 1-Rechner-
Fall Bearbeitungszeiten von 300 ms (P=16) oder weniger; ohne FPA/DBTT-Synchronisation steigen
die Werte auf maximal 425 ms bei 4 Rechnern, ein sicher noch akzeptabler Wert. Selbst mit der Syn-
chronisation von FPA/DBTT-Seiten bleiben die mittleren Bearbeitungszeiten pro TA unter einer
Sekunde (963 ms fiir N=4/P=16). Kritischer sind dagegen die Werte bei den etwas lingeren TA der
anderen Lasten, da Antwortzeitverschlechterungen im Sekundenbereich vom Benutzer deutlich wahr-
genommen werden. Bei DOD liegen z.B. die 1-Rechner-Werte bei maximal 1.1 Sekunden, mit
FPA/DBTT-Synchronisation steigen die Antwortzeiten auf bis zu 2.1 Sekunden bei drei und 2.9
Sekunden bei vier Rechnern. Ohne Beriicksichtigung der FPA/DBTT-Konflikte ergeben sich dagegen
nur geringe Verschlechterungen um maximal 0.3 Sekunden pro TA. Bei WSOD steigen die mittleren
TA-Antwortzeiten bis auf 3.3 Sekunden (mit FPA/DBTT-Synchronisation), wihrend sie fiir die
kiirzeren TA bei KD hochstens 1 Sekunde erreichen. Fiir DOA liegen die Zwei-Rechner-Ergebnisse
sogar besser als die 1-Rechner-Werte; fiir die Batch-TA bei MIX50 sind die TA-Antwortzeiten
ohnehin weniger kritisch.

Zur Aufklirung des Antwortzeitverhaltens betrachten wir uns die Zusammensetzung der mittleren
Antwortzeiten wiederum am Beispiel des Mixes DOD. Bei der in Abb. 14.5 gezeigten Aufteilung der
Antwortzeiten werden folgende Teilkomponenten unterschieden:

- Tatsdchliche CPU-Belegung zur TA-Verarbeitung (ohne E/A und Kommunikation)
Da wir die Antwortzeit pro BE angeben, entspricht dies genau der CPU-Bedienzeit fiir eine Bear-
beitungseinheit. Solange keine Riicksetzungen vorkommen, ist dieser Wert bei allen Simulations-
“ldufen eines Mixes identisch und kann einfach aus dem Instruktionsbedarf pro BE und der CPU-
Geschwindigkeit verifiziert werden (fiir DOD z.B. verursachen die 2850 Instruktionen pro BE bei
einer 3-MIPS-CPU eine Bedienzeit von 0.95 ms). Da bei DOD (wie auch bei den anderen Lasten)
Riicksetzungen kaum ins Gewicht fielen, ergab sich praktisch stets die gleiche CPU-Bedienzeit pro
BE.

- CPU-Wartezeit
In dieser Antwortzeitkomponente ist nur die CPU-Wartezeit zur Ausfiihrung der Bearbeitungsein-
heiten (also zur eigentlichen TA-Verarbeitung) beriicksichtigt.

- E/A-Anteil
Dieser Zeitanteil beinhaltet neben der €igentlichen E/A-Dauer (inklusive Logging) auch die CPU-
Bedienzeiten und -Wartezeiten zur Durchfithrung der E/A-Vorgiinge.
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- Sperrwartezeit und Kommunikation
Damit werden die restlichen Antwortzeitanteile abgedeckt, also sowohl die durch Konflikte verur-
sachten Sperrwartezeiten als auch kommunikationsbedingte Verzogerungen zur Gewihrung extern
anzufordernder Sperren.
Bei den Ergebnissen fir DB-Sharing stellte sich heraus, daB hierbei die Sperrwartezeiten meist
weitaus stirker ins Gewicht fielen als die kommunikationsbedingten Verzogerungen (auBer bei
MIX50).
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Betrachten wir zunichst das in Abb. 14.5a gezeigte Antwortzeitverhalten mit einer Synchronisation
von FPA/DBTT-Seiten. Wihrend im 1-Rechner-Fall die Antwortzeiten im wesentlichen durch die
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E/A-Vorginge sowie den mit P steigenden CPU-Wartezeiten bestimmt sind, dominieren im Mehr-
rechner-Fall zunehmend die Sperrwartezeiten. Diese vorwiegend durch FPA/DBTT-Konflikte verur-
sachten Wartezeiten nehmen sowohl mit der Parallelitit als auch mit der Rechneranzahl dramatisch
zu. Bei vier Rechnemn ist so jeweils mehr als die Hilfte der Antwortzeit durch diese Verzégerungen
verursacht. Dagegen sinkt der E/A-bedingte Antwortzeitanteil im Mehrrechner-Fall verglichen mit
N=1, wodurch sich fiir Parallelitit 4 bei zwei und drei Rechnern sogar bessere Antwortzeiten
ergeben. Nicht eindeutig geklirt werden konnte, warum sich im Mehrrechner-Fall der E/A-Bedarf bei
wachsendem P erhohte. Eine mogliche Ursache liegt in der stirkeren Zunahme der Antwortzeiten,
wodurch sich LokalitdtseinbuBlen ergeben konnen; auch kommt das unterschiedliche E/A-Verhalten
der einzelnen Rechner zur Erkldrung in Betracht. Ein anderer Faktor sind wachsende CPU-Warte-
zeiten flir E/A-Vorginge, vor allem bedingt durch die mit P zunehmende Kommunikationshéufigkeit
(denn Kommunikationsvorginge besitzen bei der CPU-Vergabe hichste Prioritdt). Allerdings wurde
dieses Verhalten nicht bei allen TA-Lasten beobachtet; oft ergaben sich nur geringe Abweichungen
bei Anderung von P,

Die weitaus besseren Antwortzeitergebnisse ohne FPA/DBTT-Synchronisierung (Abb. 14.5b) gehen
v.a. auf den starken Riickgang der Sperrwartezeiten (bzw. den kommunikationsbedingten Verzdge-
rungen) zuriick. Zwar liegen diese Verzégerungen im Mehrrechner-Fall wegen extern anzufordernden
Sperren bzw. vermehrten Sperrkonflikten hoher als im zentralen Fall, jedoch werden sie auch
teilweise durch eingesparte E/A-Vorginge kompensiert. So ergaben sich fiir P=4, wenn Sperrkonflikte
noch eine untergeordnete Rolle spielen, bei DB-Sharing wiederum bessere Antwortzeiten als bei
einem Rechner. Auch gegeniiber den Werten mit FPA/DBTT-Synchronisation wurden weniger E/A-
Vorginge pro TA notwendig, offenbar bedingt durch die kiirzeren Antwortzeiten bzw. gleichmiBiger
ausgelasteten Rechner. Dafiir spielen nun CPU-Wartezeiten eine groBere Rolle, verursacht durch die
hohere CPU-Auslastung (s. Abb. 14.2).

14.1.4 E/A-Verhalten

Wie die Aufteilung der mittleren Antwortzeiten sowie die Zusammensetzung der CPU-Auslastung
zeigten, konnte bei DB-Sharing das AusmaB an E/A-Vorgingen gegeniiber dem 1-Rechner-Fall zum
Teil deutlich verringert werden. Diese E/A-Einsparungen sind Hauptursache fiir die meist guten
Antwortzeitergebnisse im Mehrrechner-Fall; die verringerten CPU-Belastungen fiir E/A-Vorginge
wirkten sich aber auch giinstig fiir den Durchsatz aus. So konnten v.a. fiir Parallelitit 4 die Antwort-
zeiten meist sogar verbessert werden im Vergleich zu einem Rechner, und der Durchsatz stieg oft um
mehr als den Faktor N (bei N Rechnern). Bei zwei Rechnern war dies zum Teil auch fiir hhere
Parallelitdtsgrade moglich (TER, DOA).

Zur genaueren Kldrung des E/A-Verhaltens sind in Tab. 14.1 die mittleren Trefferraten im System-
puffer (erste Zahl) und die Anzahl von E/A-Vorgingen (ohne Logging) pro TA angegeben. Die
Werte beziehen sich dabei auf die Simulationsliufe ohne FPA/DBTT-Synchronisation; allerdings
bestehen oft nur geringe Abweichungen zu dem E/A-Verhalten mit Synchronisierung von
FPA/DBTT-Seiten. Lediglich bei Lasten, bei denen FPA/DBTT-Konflikte sich besonders negativ aus-
wirkten (TER,DOD), kam es ohne FPA/DBTT-Synchronisation zu etwas besseren Trefferraten. Als
Systempuffergroe waren jeweils 512 Seiten pro Rechner vorgesehen, bei DOA 2048. Fiir WSOD
und KD sind die im 1-Rechner-Fall fiir Puffergrofe 2048 erzielten Werte in Klammern beigefiigt.
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N= N=2 N=3 N=.
TER % 67.4 79.8 83.5 83.7
1.4 0.9 0.7 0.
DOD % 85.8 91.0 92.0 95.0
2.2 5.6 5.0 3.2
wsop % 47.8 (90.9) 79.6 89.4 90.6
33.0 (5.8) 12.9 6.7 6.0
KD % 27.6 (75.7) 7.4 81.0 83.5
20.9 (7.0 6.5 5.5 4.8
MIXS50 % 91.8 93.3 95.5 96.0
168 137 92 82
DOA % 76.1 85.4 - -
(2048) 14.0 8.6

Tab. 14.1: Mittlere Trefferraten und E/A-Anzahl pro TA (ohne Logging)

Die Simulationen des 1-Rechner-Falls zeigten, daf fiir die benutzten Parameterbesetzungen zumindest
Trefferraten von ca. 60 bis 70 % erreicht werden miissen, da ansonsten die CPU wegen zu hiufiger
E/A-Unterbrechungen nicht ausreichend ausgelastet war. Solche Trefferraten konnten fiir N=1 mit 512
Seiten nur fiir drei der Mixes erzielt werden, wihrend fiir WSOD, KD und DOA dazu eine Puffer-
groBe von 2048 Seiten erforderlich wurde. Die besten Trefferraten erlaubten erwartungsgemif
MIX50 und DOD, da fiir diese Lasten eine hohe TA-spezifische Lokalitit vorliegt (s. 13.3).

Die Tabelle verdeutlicht eine wesentliche Erkenntnis aus den durchgefiihrten Simulationen: fiir alle
TA-Lasten konnten die Trefferraten im Systempuffer trotz Pufferinvalidierungen mit zunehmender
Rechneranzahl fortlaufend verbessert werden. Dies ermoglichte eine deutliche Abnahme von E/A-
Unterbrechungen pro TA und damit entsprechende Antwortzeitvorteile; ebenso verringerte sich
natiirlich die E/A-bedingte TA-Pfadliinge. So ergaben sich fiir 4 Rechner bei TER und MIX50 nur
noch die Hilfte der E/As pro TA als im 1-Rechner-Fall, bei DOD nur noch ein Drittel und bei KD
und WSOD sogar weniger als ein Fiinftell Dabei brachte jeweils der Ubergang von einem auf zwei
Rechner die groften E/A-Einsparungen, wihrend danach die Verbesserungen etwas geringer wurden.
Die E/A-Einsparungen waren auch beim Ubergang auf zwei Rechner wieder fiir die im 1-Rechner-
Fall E/A-intensiven Lasten KD und WSOD am groiten, wihrend sie fiir DOD und MIXS0, die
bereits im zentralen Fall sehr hohe Trefferraten erreichten, nur noch relativ gering ausfielen (< 40 %).

Was sind die Griinde fiir dieses ausgezeichnete E/A-Verhalten, das die Antwortzeit- und auch die
Durchsatzresultate nachhaltig beeinfluBt? Dazu sind im wesentlichen folgende Punkte anzufiihren:

- Da jeder Rechner einen Systempuffer fiihrt, ergibt sich bei N Rechnern praktisch eine N-fache
Systempuffergrofe verglichen mit dem zentralen Fall. Allerdings fiihrt die Replikation von Seiten in
den Puffern dazu, dafl diese gréBere Kapazitit nicht voll ausgeschopft werden kann, auBerdem wer-
den Pufferinvalidierungen méglich. Dennoch erfolgten wegen der grofleren Gesamtkapazitidt weniger
Verdringungen aus dem Puffer, so daf fiir rereferenzierte Seiten eine hohere Trefferwahrscheinlich-
keit bestand.

- Die Anwendung der Routing-Tabelle, die unter Affinititsgesichtspunkten erstellt wurde, bewirkte
fiir DB-Sharing eine zum Teil deutlich hhere Lokalitit als im zentralen Fall. Dieser Effekt konnte
fiir zwei Rechner am besten genutzt werden, da hierbei ein Splitten von TA-Typen noch umgangen
werden konnte. Daher lieBen sich beim Ubergang auf zwei Rechner die groBten E/A-Einsparungen
erzielen. Zum Beispiel konnten so fiir KD bei zwei Rechnern mit je 512 Seiten Systempuffergrofie
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bessere Trefferraten erzielt werden als im 1-Rechner-Fall mit 2048 Seiten. Der EinfluB des TA-
Routings wird in 14.2 noch ndher untersucht.

- Durch die gewihlte Behandlung des Veralterungsproblems kam es vor, daf (geinderte) Seiten mit
der Gewihrung einer Sperre iibersendet wurden, die zuvor nicht im Puffer vorlagen und daher im
zentralen Fall einen Einlesevorgang von Platte nach sich gezogen hiitten (s.u.). Die Ubertragung
einer Seite zwischen zwei Rechnern erfolgt dabei erheblich schneller als ein Plattenzugriff, zumal
keine separate Nachricht anfillt.

- Bei einigen Simulationsldufen verursachte der friihzeitige Abbruch der Simulationen etwas ver-
besserte Trefferraten. Allerdings war dieser EinfluB weniger ausgeprigt, wie man vielleicht
zundchst annehmen konnte; lediglich bei WSOD fiir drei und vier Rechner diirften dadurch die
E/A-Werte nennenswert begiinstigt worden sein. Fiir KD wurden z.B. bei drei Rechnern (wegen
einer besseren Last-Balancierung) mehr Bearbeitungseinheiten verarbeitet als bei zwei Rechnern;
dennoch verbesserten sich die Trefferraten. Auch wurden in einigen Fillen mit zunehmender
Parallelitéit etwas schlechtere Trefferraten erzielt (z.B. DOD), obwohl dabei ein geringerer Teil der
Last verarbeitet wurde. Auch fiir die anderen TA-Lasten kann eine signifikante BeeinfluBung der
E/A-Ergebnisse mit hoher Wahrscheinlichkeit ausgeschlossen werden.

Zu ecinem guten E/A-Verhalten trugen daneben noch die praktizierte NOFORCE-Strategie, das
modifizierte LRU-Verfahren fiir die Seitenersetzung (das die Anzahl von Ausschreibvorgingen in die
Datenbank reduziert und eine Akkumulierung von Anderungen fordert) sowie die geringe Anzahl von
Pufferinvalidierungen (s.u.) bei.

14.1.5 Sperr- und Kommunikationsverhalten

In dem Abschnitt sollen die Auswirkungen des in dieser Arbeit entwickelten Primary-Copy-Sperrver-
fahrens niher untersucht werden, insbesondere der Anteil lokal behandelbarer Sperranforderungen.
Daneben wird noch auf das Kommunikationsverhalten, die Auswirkungen des Veralterungsproblems
sowie das AusmalB an Sperrkonflikten und Riicksetzungen eingegangen.

Anteil lokal behandelter Sperranforderungen

Tab. 14.2 zeigt fiir jede TA-Last, welcher Sperranteil lokal gewihrt werden konnte und fiir wieviele
Sperren eine Lock-Request-Nachricht erforderlich war. Die jeweils vier untereinander stehenden Zah-
len haben folgende Bedeutung:

- Sperranteil (in %), der im Durchschnitt aufgrund PCA-Besitzes lokal behandelt werden konnte
(Zeile ’PCA?)

- mittlerer Anteil der Sperren, der nur wegen der Leseoptimierung lokal gewihrt wurde, also obwohl
ein anderer Rechner im Besitz der PCA war CLO’)

- Anteil der Sperren, fiir die eine Lock-Request-Nachricht erforderlich war CLRN’)

- durchschnittliche Anzahl der Lock-Request-Nachrichten pro TA (#LRN/TA).

Die Tabelle zeigt, da3 das optimierte Primary-Copy-Sperrververfahren fiir alle TA-Lasten einen sehr
hohen Anteil lokal behandelbarer Sperranforderungen bewirkte. So konnten fiir zwei Rechner
meist mehr als 95 % aller Sperren (WSOD 92.4 %) lokal gewihrt werden, bei drei Rechnern mehr
als 86 % und selbst fiir vier Knoten stets mehr als 75 %. L8t man TER und WSOD aufer acht, dann
wurden auch fiir drei und vier Rechner 90 % und mehr der Sperren lokal verarbeitet. Dementspre-
chend ergaben sich auch nur sehr wenige externe Sperranforderungen pro TA. Insbesondere fiir die



| N= N=3 N=4
PCA % 97.2 81.3 68.0
TER Lo % . 5. 8.0
LRN % . 13.2 24.0
#LRN/TA 0.09 0.48 0.87
% 83.6 73.5 58.2
pob EgA % 13.4 20.5 35.1
LRN % 3.0 6.0 6.7
#LRN/TA 1.7 3.4 3.9
PCA % 69.7 58.2 38.6
WsoD Lo % 22.9 27.9 43.1
LRN % 7.4 13.9 18.3
#LRN/TA 3.9 7.3 9.6
PCA % 63.3 57.8 38.7
KD o % 33.3 36.7 51.3
LRN % 3.4 5.5 10.5
H#LRN/TA 0.9 1.5 2.8
PCA % 69.2 57.4 43.7
MIXS0 Lo % 29.7 39.6 52.7
LRN % 1.1 3.0 3.6
#LRN/TA 22.5 61.3 73.6
DOA PCA % 67.9
Lo % 27.5 - -
LRN % 4.6
#LRN/TA 2.6

Tab. 14.2: Lokale vs. externe Sperranforderungen bei PCL

kurzen TER-Transaktionen war zum Teil erheblich weniger als eine Lock-Request-Nachricht pro TA
erforderlich; auch bei KD im Zwei-Rechner-Fall geniigte im Mittel weniger als eine externe Sperran-

frage pro TA. Der Anteil nicht lokal behandelbarer Sperranforderungen steigt fiir jede Last mit
zunehmender Rechneranzahl.

Die geringe Kommunikationsh#ufigkeit ist neben dem guten E/A-Verhalten ein weiterer Grund fiir die
erfreulichen Antwortzeit-Resultate bei DB-Sharing. Die weitgehend lokale Sperrbehandlung geht auf
zwei erfolgreich anwendbare Konzepte des Primary-Copy-Sperrverfahrens zuriick, nimlich die
Nutzung einer PCA-Verteilung sowie der Einsatz der Leseoptimierung. Die koordinierte
Erstellung der PCA-Zuordnung und der Routing-Strategie bewirkte, daB zum Teil erheblich mehr
Sperren wegen PCA-Besitz lokal verarbeitbar waren als etwa bei einer unabgestimmten Verteilung
der PCAs und der TA-Last zu erwarten. So war fiir TER bei zwei Rechnern eine nahezu optimale
Aufteilung moglich (s. 13.4), die zur Folge hatte, daB iiber 97 % aller Sperren zur Partition des
eigenen Rechners gehoiten und somit lokal gewihrt wurden. Fiir die anderen Lasten war dieser Anteil
zwar geringer, doch konnten fiir N=2 immerhin noch 63 bis 84 % der Sperranforderungen wegen
PCA-Besitz ohne Kommunikation behandelt werden. Mit zunehmender Rechneranzahl lag jedoch fiir
immer weniger Sperren die PCA lokal vor, da einige TA-Typen auf mehreren Rechnern zu bearbeiten
waren, die PCA-Verteilung jedoch nur in einem Rechner eine lokale Synchronisierung unterstiitzen
kann. AuBerdem muBten auch verschiedene TA-Typen, die auf die gleichen DB-Teile zugreifen,
zunehmend von verschiedenen Rechnemn bearbeitet werden (um allen Rechnern potentiell eine
gleichmiBig hohe Auslastung zu erméglichen). So konnten fiir drei Rechner ’nur’ noch zwischen 57
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und 81 % und fiir N=4 noch 38 bis 68 % der Sperranforderungen wegen PCA-Besitz lokal synchroni-
siert werden. Diese Werte sind jedoch zum Teil (z.B. fiir TER bei N>2) dadurch etwas begiinstigt,
daB in den Rechnern, die nur fiir weniger oft referenzierte DB-Teile (oder sogar fiir keinerlei Objekte)

die PCA besitzen, meist weniger TA und damit Sperranforderungen bearbeitet werden konnten als in
den iibrigen Knoten.

Als #duBerst wirkungsvoll und wichtig erwies sich die vorgenommene Optimierung fiir Lesesperren,
mit der auch bei fehlender PCA durch Nutzung von Lokalitit bei Lesezugriffen eine lokale Gewih-
rung und Freigabe von R-Sperren moglich wird (7.2). Damit konnte bei allen Referenz-Strings, aufler
fiir die #nderungsintensive TA-Last TER, ein grofer Sperranteil lokal gewdhrt werden. Zu beachten
ist bei den Werten der Tabelle, da} die Leseoptimierung immer erst dann zum Tragen kommt, wenn
eine Sperre nicht schon aufgrund des PCA-Besitzes lokal behandelt werden kann. Daher stieg auch
der Anteil der Sperren, die wegen der Leseoptimierung lokal gewdhrt wurden, stets mit zunehmender
Rechneranzahl. Fiir vier Rechner konnten so bei einigen Lasten mehr Sperren wegen der Leseopti-
mierung als iiber die PCA-Verteilung lokal behandelt werden; bei MIX50 und KD wurden iiber 50 %
der Sperren nur aufgrund der optimierten R-Sperrbehandlung lokal vergeben. Trotzdem lie8 sich auch
dadurch nicht vermeiden, daB der Anteil extern anzufordernder Sperren mit N zunimmt, allerdings
konnte die Zunahme entscheidend abgeschwicht werden.

Die hohe Anzahl wegen der Leseoptimierung eingesparter Lock-Request-Nachrichten ist natiirlich zu
einem GroBteil durch die Verwendung kurzer Lesesperren (Konsistenzebene 2) verursacht, da nach
Tab. 13.5 die Gesamtanzahl der Sperren bei kurzen R-Sperren zum Teil um ein Mehrfaches iiber der
Sperranzahl bei langen Lesesperren liegt. Dennoch ist davon auszugehen, daf auch bei langen
Lesesperren nicht mehr, sondern moglicherweise noch etwas weniger Lock-Request-Nachrichten pro
TA anfallen als bei kurzen R-Sperren (dafiir aber wesentlich mehr Sperrkonflikte und Deadlocks).
Andererseits zeigen die Ergebnisse deutlich, dal der Einsatz einer Leseoptimierung bei kurzen
Lesesperren als unabdingbar anzusehen ist, da ansonsten die Anzahl der Lock-Request-Nachrichten
um ein Vielfaches ansteigt, wodurch die Antwortzeiten drastisch zunehmen diirften. Ebenso wiirde
natiirlich der Kommunikations-Overhead zunehmen und den Durchsatz verschlechtern.

Durch die PCA-Verteilung und die Leseoptimierung wurde der Anteil externer Sperranforderungen
fiir MIX50 und DOD, bei denen der Anteil von Lesezugriffen am hochsten ist, am kleinsten gehalten.
Fiir KD, WSOD und DOA lie sich iiber die PCA-Verteilung nur ein relativ geringer Sperranteil
lokal behandeln, so daB sich (v.a. fir KD) die Leseoptimierung als besonders hilfreich erwies. Fiir
WSOD entstand trotzdem fiir zwei und drei Rechner von allen Mixes der hochste Anteil extern zu
bearbeitender Lock-Requests. Fir TER konnten die meisten Sperrnachrichten aufgrund der PCA-
Verteilung eingespart werden, v.a. bei zwei Rechnern. Dafiir kam jedoch fiir die sehr kurzen TA und
wegen dem hohen Anteil von X-Sperren die Leseoptimierung nur wenig zum Zuge, so dafl fiir drei
und vier Rechner bereits 13 bzw. 24 % der Sperren extern anzufordern waren.

Kommunikationsverhalten

Die Bedeutung der Leseoptimierung wird noch untermauert, wenn man sich ansieht, mit welchem

Anteil die einzelnen Nachrichtentypen am Nachrichtenaufkommen beteiligt sind. Nach 7.2 sind beim

Primary-Copy-Sperrverfahren im wesentlichen folgende Nachrichtentypen zu unterscheiden:

- Eine Lock-Request-Nachricht wird fiir jede lokal nicht gewéhrbare Sperranforderung an den zustin-
digen PCA-Rechner geschickt. Das AusmaB dieser Nachrichten konnte, wie gesehen, durch eine
geeignete PCA-Verteilung sowie die Leseoptimierung sehr gering gehalten werden.
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- Eine Lock-Response-Nachricht wird zur Gewihrung extern angeforderter Sperren gesendet; die
Anzahl dieser Nachrichten verringerte sich daher im gleichen Umfang wie bei den Lock-Request-
Nachrichten.

- Eine Release-Nachricht wird zum Freigeben extern angeforderter Sperren verschickt. Allerdings ist
dies wegen der Leseoptimierung nicht notwendig fiir R-Sperren auf Objekten, zu denen keine X-
Anforderungen vorliegen (nur Leseinteresse). In den Simulationen brauchten daher meist nur fiir
extern angeforderte X-Sperren eine Freigabenachricht bei TA-Ende verschickt zu werden, jedoch
kaum fiir R-Sperren. Die Leseoptimierung fiihrte so zu weiteren, deutlichen Kommunikations-
einsparungen gegeniiber dem Primary-Copy-Basisverfahren (7.1).

Die State-Changed-Nachrichten werden benutzt, um erteilte Leseautorisierungen wegen einer vor-
liegenden X-Sperranforderung zuriickzunehmen. Diese Nachrichten verk6rpern daher einen Zusatz-
aufwand, der durch die Leseoptimierung eingefiihrt wird. Allerdings stellte sich heraus, daf die
Hiufigkeit dieser Nachrichten fiir unsere TA-Lasten (meist fiir deutlich weniger als 1 % der Sper-
ren) gegeniiber den ermoglichten Einsparungen vernachléssigbar klein ist.

Die genannten Punkte bewirkten, daB generell mehr als 80 % der Nachrichten (meist sogar mehr als
90 %) vom Typ ’Lock-Request’ bzw. ’Lock-Response’ waren. Der Anteil der Release-Nachrichten
schwankte je nach Anteil der Schreibsperren und Wirksamkeit der PCA-Verteilung und betrug bis zu
18 % der Nachrichten (TER, WSOD). Das AusmaB der State-Changed-Nachrichten war generell sehr
klein; meist entfielen weniger als 2 % der Nachrichten auf diesen Typ.

Die sehr geringe Kommunikationshdufigkeit fiihrte trotz des Austauschs gednderter Seiten iiber die
Kommunikationsverbindungen (s.u.) dazu, daB praktisch keine Wartezeiten im Kommunikations-
system entstanden: die maximale Auslastung der Verbindungen lag in allen Simulationsldufen unter
2 %. Trotzdem wurden die CPUs durch die Nachrichten im Mittel bis zu 40 % belastet (s. 14.1.2),
was auf die teueren Kommunikationsprimitive (10.000 Instruktionen fiir Senden und Empfangen einer
Nachricht) und die noch fehlende Nachrichtenbiindelung zuriickgeht. In 14.3 sollen daher die Aus-
wirkungen effizienterer Kommunikationsmechanismen sowie der Nachrichtenbiindelung n#her analy-
siert werden.

Auswirkungen des Veralterungsproblems

Die integrierte Losung des Veralterungsproblems verursacht keinerlei zusitzliche Nachrichten, jedoch
werden mit den Release- und Lock-Response-Nachrichten ggf. gednderte Seiten mitgeschickt. Muf
fiir eine Anderung die X-Sperre extern angefordert werden, so wird die geinderte Seite selbst mit
Freigabe der Schreibsperre (Release-Nachricht) dem PCA-Rechner iibermittelt. Aus diesem Grund
konnen am PCA-Rechner nie veraltete Seiten beziiglich der lokalen Partition vorliegen, wodurch das
Ausma8 potentieller Invalidierungen schon entscheidend begrenzt wurde. Auch fiir Seiten, die nicht
zur lokalen Partition gehoren, machen sich Invalidierungen erst im Falle der Rereferenzierung be-
merkbar; anderenfalls werden die veralteten Seiten nach einer gewissen Verzbgerung im Zuge der
Seitenersetzung aus dem Puffer eliminiert. Das Erkennen einer veralteten Seite geschieht durch den
PCA-Rechner bei Abarbeitung der Lock-Request-Nachricht (mittels Invalidierungsvektoren), wobei
bei Entdeckung einer veralteten Seite, bzw. wenn die Seite im anfordernden Rechner noch nicht vor-
liegt, der PCA-Rechner die aktuelle Seite entweder mit der Lock-Response-Nachricht mitschickt oder
mitteilt, daB die giiltige Seitenversion von Platte eingelesen werden kann.
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Der durch das Veralterungsproblem eingefiihrte Mehraufwand #ufert sich also im wesentlichen in den
Seiteniibertragungen im Zusammenhang mit den Release-Nachrichten sowie in der Bereitstellung der
aktuellen Seite, nachdem eine Pufferinvalidierung entdeckt wurde. Andererseits erlaubt die vorgese-
hene Behandlung des Veralterungsproblems moglicherweise E/A-Einsparungen, die signifikanter als
der angesprochene Mehraufwand sein konnen. Denn die Ubertragung der aktuellen Seiten zum PCA-
Rechner kann dort sonst moglicherweise notwendige Einlesevorginge einsparen helfen (dieser Punkt
konnte in den Simulationen nicht quantifiziert werden). Weiterhin konnen mit der Lock-Response-
Nachricht Seiten {ibertragen werden, die zuvor noch nicht im Puffer des anfordernden Rechners vorla-
gen. In diesem Fall wird also immer das Einlesen von Platte eingespart. Die dafiir anfallende Seiten-
iibertragung kann jedoch erheblich schneller als ein Plattenzugriff durchgefiihrt werden (bei unseren
Parameterbesetzungen dauert die Ubertragung einer Seite weniger als 1 ms gegeniiber durchschnitt-
lich 45 ms zum Einlesen von Platte). Dabei wirkt sich vorteilhaft aus, daB - im Gegensatz zu einem
Propagate-on-Demand-Ansatz, bei dem Anderungen explizit angefordert werden miissen, - keine
eigenen Nachrichten zur Seiteniibertragung notwendig sind.

Das Ausmaf an Seiteniibertragungen ist natiirlich vor allem durch den Anteil an X-Sperren sowie der
Giite der PCA-Verteilung (in welchem AusmaB gednderte Seiten zur lokalen Partition gehdren)
bestimmt. Bei den Simulationen ergaben sich daher auch nur fiir die Lasten TER und WSOD, bei
denen der hochste Anderungsanteil vorliegt, nennenswerte Auswirkungen durch die Behandlung des

Veralterungsproblems. Fiir diese beiden Lasten sind daher in folgender Tabelle die relevanten
MeBwerte zusammengefalt:

N= N=3 N=
TER Lock-Request-Nachricht 2.5 % 13.2 % 24.0 Z
Invalidierung 0.02 % 1.3 7% 1.8 4
Lock-Response mit Seite 0.3 % 3.9 % 5.1 %
Release-Nachr. mit Seite 0.5 % 4.8 7 9.9 %
WSOD Lock-Request-Nachricht 1.4 7 13.9 % 18.3 %4
Invalidierung . 0.01 % 0.15 % 0.21 %
Lock-Response mit Seite 0.07 % 0.61 % 1.14 Z
Release-Nachr. mit Seite 2.7 %4 5.3 % 7.1 %

Tab. 14.3: Anteile invalidierter Seiten und Seiteniibertragungen

Alle Prozent-Angaben der Tabelle beziehen sich auf die Gesamtheit aller Sperren (R- und X-Sperren).
Die erste Zahl entspricht jeweils dem Anteil der Sperren, fiir die eine Lock-Request-Nachricht
erforderlich war. Dieser Wert entspricht der Angabe in Tab. 14.2 und wurde hier der Ubersicht halber
wiederholt (da nur bei Seiten, fiir die extern Sperren anzufordern sind, Invalidierungen sowie Seiten-
iibertragungen vorkommen). Die nichsten beiden Werte geben an, fiir welchen Sperranteil eine Inva-
lidierung festgestellt wurde bzw. eine Seiteniibertragung im Rahmen einer Lock-Response-Nachricht
stattfand. Die letzte Zahl schlieBlich gibt den Anteil der Sperren wieder, fiir den extern eine X-Sperre
angefordert wurde und daher auch eine Release-Nachricht mit der geénderten Seite anfiel.

Durch die relativ geringe Anzahl von Lock-Request-Nachrichten bedingt kam es insgesamt auch zu
einem recht bescheidenen AusmaB an Pufferinvalidierungen und Seiteniibertragungen. So lag generell
fiir weit weniger als 1 Prozent der Sperranforderungen eine veraltete Seite vor, ausgenommen nur die
3- und 4-Rechner-Simulationen fiir TER, bei denen bis zu 2% Seiteninvalidierungen vorkamen. Dies
war neben der hohen Anderungsrate auch durch die im Vergleich zu N=2 weit weniger giinstige
PCA-Verteilung bedingt. Es fillt aber auf, daB das AusmaB an Seiteniibertragungen mit den Lock-
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Response-Nachrichten stets um ein Vielfaches héher liegt als das der Invalidierungen. Dies bedeutet,
daB in vielen Fillen bei nicht vorhandener Seite die aktuelle Version mit der Lock-Response-
Nachricht zur Verfiigung gestellt wird, wodurch also Einlesevorgénge von Platte eingespart werden.

Der groBte Teil der Seiteniibertragungen entfillt erwartungsgemiB auf die Release-Nachrichten, mit
denen Anderungen zum PCA-Rechner gebracht werden. Der Anteil dieser Ubertragungen war auch
bei WSOD sehr hoch, da fiir diese Last 33 (N=2) bis 62 (N=4) Prozent der X-Sperren extern anzu-
fordern waren. Die mit wachsender Rechneranzahl abnehmende Effektivitdt der PCA-Verteilung flihrt
also (ebenso wie eine hohere Anderungshiufigkeit) sowohl zu einer steigenden Anzahl von
Seiteniibertragungen als auch zu vermehrten Pufferinvalidierungen. Allerdings nehmen die durch den
direkten Seitenaustausch ermoglichten E/A-Einsparungen ebenfalls mit wachsendem N zu, wenngleich
in etwas geringerem Ausmaf.

Insgesamt 1468t sich festhalten, dafl die Invalidierungen und Seiteniibertragungen keine erkennbaren
Leistungsbeeintrichtigungen bewirken konnten; vielmehr kénnen durch den Seitenaustausch zwischen
den Rechnern E/A-Einsparungen im Vergleich zum 1-Rechner-Fall erreicht werden. Neben der meist
geringen Anderungsintensitit der Lasten wirkten sich v.a. folgende Eigenschaften der gewihlten
Losung positiv aus:

- Der Austausch der Anderungen erfolgt tiber das Kommunikationssystem und nicht iiber die langsa-
men Platten. Durch die damit ebenfalls ermdglichten E/A-Einsparungen ergeben sich Antwortzeit-

vorteile, die oft schwerer wiegen diirften, als der durch die Seiteniibertragungen eingefiihrte Mehr-
aufwand.

- Die Erkennung invalidierter Seiten sowie die Bereitstellung von Anderungen verursacht keine
eigenen Nachrichten. Insbesondere brauchen geédnderte Seiten nicht explizit angefordert werden,
was zur Begrenzung der Antwortzeiten und des Kommunikationsaufwandes gleichermaBen beitrigt.

- Invalidierungen und Seiteniibertragungen entstehen nur fiir Zugriffe zu Seiten, die zur Partition
eines anderen Rechners gehoren, wodurch ihre Héufigkeit i.a. schon stark beschriankt wird.

AusmaBf an Sperrkonflikten

Die Durchsatz- und Antwortzeitresultate zeigten, daB Sperrkonflikte vielfach einen leistungsbestim-
menden EinfluB ausiibten, vor allem bei einer FPA/DBTT-Synchronisation auf Seitenebene. Hierbei
filhrte zum Teil die Hinzunahme eines Rechners sogar zu Durchsatzverringerungen (sowie erhebli-
chen Antwortzeitverschlechterungen), bedingt durch die Verschirfung der Konfliktsituation (Hot
Spots). Die Ergebnisse verdeutlichen auch, daB selbst eine geringe Kommunikationshiufigkeit wenig

nutzt, solange Sperrkonflikte eine sinnvolle CPU-Auslastung verhindern und hohe Sperrwartezeiten
verursachen.

Abb. 14.6 zeigt die Sperrkonfliktwahrscheinlichkeiten fiir DOD mit und ohne Synchronisation auf
FPA/DBTT-Seiten. Eine Sperrkonfliktwahrscheinlichkeit von z.B. 0.3 % (N=1/P=16) bedeutet dabei,
daB fiir 0.3 Prozent der Sperranforderungen ein Konflikt vorlag, so daB die Sperrgewdhrung erst mit
Verzogerung stattfand. Man erkennt, daB die Konfliktwahrscheinlichkeiten stets mit Zunahme der
Gesamtparallelitit (N*P) ansteigen, wobei der Anstieg mit wachsender Rechneranzahl immer steiler
wird. So liegt z.B. bei Konfiguration 4/4 (N=4/P=4) die Konfliktrate - trotz identischer Gesamt-
parallelitét - hoher als bei 2/8 und bei 2/8 wiederum iiber dem Wert von 1/16. Ursache dafiir ist die
mit N ebenfalls zunehmende Sperrwartezeit pro Konflikt, die eine zusitzliche Erhohung der Konflikt-
wahrscheinlichkeiten bewirkte. Die Zunabme der Sperrwartezeiten mit wachsendem N (bei gleich-
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bleibender Gesamtparallelitit) ist eine Folge des mit N steigenden Anteils nicht-lokaler Konflikte
(geringere rechnerspezifische Lokalitit), deren Auflssung aufgrund von Kommunikationsverzoge-
rungen weniger schnell als fiir lokale Konflikte erfolgt.

Prozent
4+
3 F
2 |
-
ga 0-44
N bos W .

1/4 1/8 1/16 2/4 2/8 2716  3/4 3/B 3/16 4/4 4/8 ?{//},E

w—u OHNE FPA/DBTT-SPERREN
= -8 MIT FPA/DBTT-SPERREN

Abb. 14.6: Sperrkonfliktwahrscheinlichkeiten fiir DOD

Obwohl fiir DOD mit einer FPA/DBTT-Synchronisation die Konfliktwahrscheinlichkeiten stets am
hochsten lagen, erklirt dies allein nicht die wesentlich schlechteren Durchsatz- und Antwortzeitresul-
tate als bei Ignorierung der FPA/DBTT-Konflikte. Dies geht v.a. auf die zwei- bis vierfach lingeren
Sperrwartezeiten pro Konflikt zuriick, die aufgrund der Warteschlangen vor Hot-Spot-Seiten entstan-
den und zur schlechten Auslastung einzelner Rechner fiihrten. Dabei nahmen die Sperrwartezeiten
ebenfalls mit wachsender Gesamtparallelitdt zu, was auch bei den Antwortzeiten seinen Niederschlag
fand (14.1.3). Ohne Beriicksichtigung von FPA/DBTT-Konflikten waren zwar weniger TA blockiert,
die nun aber auf Datenseiten hdufiger in Konflikt gerieten (relativ hohe Konfliktrate). Dennoch
konnten dabei, wie gesehen, die CPUs gut ausgelastet werden, und die Antwortzeitverschlechterungen
Blieben relativ gering (kiirzere Sperrwartezeiten).

GroBere Wirkung zeigten die Sperrkonflikte auf Datenseiten bei TER und WSOD, die die hichsten
Konfliktraten aller TA-Lasten aufwiesen. So kam es fiir TER fiir bis zu 8.8 % der Zugriffe auf
Datenseiten zu einem Sperrkonflikt und bei WSOD fiir bis zu 5.4 % (jeweils bei vier Rechnern). Da
auch der Kommunikationsaufwand und die Sperrwartezeiten fiir diese Lasten v.a. fiir drei und vier
Rechner stark zunahmen, konnten die CPUs in diesen Fillen nur noch wenig effektiv genutzt werden
(14.1.2), wodurch die schlechten Durchsatzergebnisse zustande kamen. Dagegen blieben die Konflikt-
wahrscheinlichkeiten fir DOA unter 1 %; hier verhinderten extreme Wartezeiten vor der Hot-Spot-
Datenseite eine hohe CPU-Auslastung. Hier lag die mittlere Sperrwartezeit v.a. bei héoherer
Parallelitdt deutlich iiber der mittleren TA-Antwortzeit, offenbar da bei einem Konflikt oft das Ende
mehrerer TA abgewartet werden muB (lange X-Sperren), bis eine Sperrgewihrung erfolgt.
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Insgesamt erstaunen die doch recht hohen Konfliktraten, v.a. im Mehrrechner-Fall, angesichts der
Verwendung kurzer Lesesperren. Ein Grund dafiir ist die Synchronisation auf Seitenebene, die auch
fiir ’Datenseiten’ viele Konflikte nach sich ziehen kann (z.B. bei Wurzelseiten von B*-Bidumen u.4.).
Daneben wurden aber auch in dem Bemiihen, eine moglichst hohe rechnerspezifische Lokalitdt zu
erzeugen, viele ’dhnliche’ TA parallel bearbeitet, die dann in Konflikt gerieten. Dieser Punkt konnte
z.B. durch LastkontrollmaBnahmen abgeschwiicht werden, indem immer nur eine bestimmte Anzahl
von Aktivierungen eines TA-Typs gleichzeitig zugelassen werden. Auch konnte in den Simulationen
nicht verhindert werden, daB TA parallel ausgefiihrt wurden, die vom gleichen Terminal gestartet
wurden und daher eigentlich seriell auszufiihren sind (in den Referenz-Strings befindet sich keine
Identifizierung des Terminals).

Riicksetzungen

Begiinstigt durch die kurzen Lesesperren kam es in den meisten Simulationsldufen zu keinen oder nur
wenigen (< 10) Riicksetzungen aufgrund von Deadlocks. Lediglich mit einer Synchronisation auf
FPA/DBTT-Seiten bzw. bei DOA verursachte die globale Deadlock-Behandlung iiber Timeout hhere
Riicksetzraten, da es fiir die Hot-Spot-Seiten hiufig zu sehr langen Wartezeiten kam. In diesen Féllen
zeigten sich dann auch die Schwichen der einfachen Timeout-Methode, mit der entweder eine Fiille
von Riicksetzungen (bei kleinem Timeout-Wert) oder noch lingere Sperrwartezeiten (durch zu spite
Auflésung von Deadlocks) verursacht werden. In den Simulationen ergaben sich trotzdem meist nur
fiir drei und vier Rechner bei Parallelitit 16 gréBere Riicksetzhdufigkeiten (bis zu 78 bei TER),
ebenso bei DOA im Zwei-Rechner-Fall. Dennoch lag der Wiederholungsfaktor nahezu immer unter
1.05, der absolute Spitzenwert betrug 1.10 (also 10 % der Bearbeitungseinheiten muBten wegen
Riicksetzungen zweimal durchgefiihrt werden). Die Riicksetzungen iibten somit keinen signifikanten
Einflu auf die Ergebnisse aus.

14.2 EinfluBl der Lastverteilung

Bei allen bisher analysierten Simulationsliufen kamen eine PCA-Verteilung und eine Routing-Tabelle
zur Anwendung, die gemidB 13.4 erstellt wurden und auf eine moglichst hohe rechnerspezifische
Lokalitit sowie eine gleichmiBige Belastung der Rechner abzielten. In diesem Abschnitt soll nun bei-
spielhaft untersucht werden, welche Auswirkungen sich im Leistungsverhalten ergeben, wenn die TA
ohne eine solche Routing-Vorgabe aufgeteilt werden (Random-Zuordnung). Bei diesen fiir DOD
(ohne FPA/DBTT-Synchronisation) durchgefiihrten Simulationsliufen wurden die PCAs derart auf-
geteilt, daB jeder Rechner etwa gleichviele Sperranfragen zu bearbeiten hat.

Die Abbildungen 14.7 und 14.8 zeigen die resultierenden Durchsatz- und Antwortzeitergebnisse ohne
Anwendung der Routing-Tabelle sowie, zum Vergleich, noch einmal die mit Routing erzielten Werte.
Man erkennt, daB die Durchsatz- und Antwortzeitergebnisse ohne Routing stets schlechter abschnei-
den, wobei der Abstand zu den Resultaten mit koordinierter PCA- und Lastverteilung mit wachsender
Rechneranzahl immer gréBer wird. So konnen ohne Routing trotz fehlender FPA/DBTT-Synchroni-
sierung die Durchsatzwerte gegeniiber dem 1-Rechner-Fall bei 2 Rechnern nur noch um den Faktor
1.46 (mit Routing 1.73) und bei 4 Rechnern um den Faktor 2.16 (2.98) gesteigert werden. Auch bei
den Antwortzeiten lagen die Ergebnisse stets schlechter als im 1-Rechner-Fall, wihrend mit Routing
wenigstens fiir Parallelitit 4 noch bessere Werte erzielt wurden. Im 4-Rechner-Fall lagen die
Antwortzeiten ohne Routing um bis zu 45 % iiber den Werten mit Anwendung der Routing-Tabelle
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Abb. 14.8: Einflul der Routing-Strategie auf die Antwortzeiten (DOD)

und um 85 % iiber den 1-Rechner-Werten.

Die wabhlfreie Aufteilung der TA-Last wirkte sich hinsichtlich der Kommunikationshéufigkeiten und
des E/A-Verhaltens negativ aus, ebenso beziiglich Sperrkonflikten und Pufferinvalidierungen bzw.
Seiteniibertragungen. Tabelle 14.4 zeigt fiir die Simulationslidufe ohne Routing die Trefferraten sowie
die E/A-Hiufigkeit pro TA, ebenso die Aufteilung beziiglich lokaler und externer Sperrgewihrung
(Legende siehe 14.1.5). Die Werte mit abgestimmter Last- und PCA-Verteilung sind zum Vergleich
in Klammern beigefiigt und wurden aus Tab. 14.1 bzw. 14.2 iibernommen.

Die Tabelle zeigt, daB ohne Routing sowohl deutlich mehr E/A-Vorgiinge als auch erheblich mehr
externe Sperranforderungen pro TA anfallen, was sich maBgeblich auf das Antwortzeit- und Durch-
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N= N= N=3 N=
Trefferrate (%) 85.8 88.2 (91.0) 88.4 (92.0) 89.0 (95.0)
#EA/Transaktion 9.2 7.2 (5.6) 7.1 5. 6.7 (3.2
i 48.2 (83.6) 33.1 (73.5) 24.6 (58.2)
Sperranteil ESA 190 45.3 (13.4) 57.0 (20.5) 63.4 (35.1)
LRN - 6.5 (3.0 9.9 (6.0) 12.0 (6.7)
#LRN/TA - 3.7 (1.7 5.7 (3.4) 6.9 (3.9

Tab. 14.4: E/A- und Sperrangaben zu DOD ohne (mit) Routing

satzverhalten auswirkte. So konnten bei der Random-Verteilung der TA-Auftrige die Trefferraten nur
beim Ubergang von einem auf zwei Rechner signifikant verbessert werden, nur noch minimal
dagegen bei drei und vier Rechnern. Dies belegt die Wirksamkeit einer gezielten Unterstiitzung von
Lokalitit im Referenzverhalten der Rechner hinsichtlich der E/A-Hiufigkeit. Mit solchen E/A-
Einsparungen lassen sich kommunikationsbedingte AntwortzeiteinbuBen im Mehrrechner-Fall oft
kompensieren und somit vielfach kurze Antwortzeiten einhalten. So wurden bei DOD mit Routing
z.B. bei zwei Rechnern 3.6 E/A-Vorginge pro TA gegeniiber dem 1-Rechner-Fall eingespart (iiber
100 ms), jedoch waren im Mittel nur 1.7 externe Sperranforderungen pro TA erforderlich (< 20 ms
Antwortzeitverzogerung fiir Lock-Request- und Lock-Response-Nachrichten). Der Hauptgrund fiir die
meist dennoch schlechteren Antwortzeiten im Mehrrechner-Fall liegt in der starken Zunahme der
Sperrwartezeiten (hdufigere Konfl.kte wegen groBerer Gesamtparallelitit).

Tab. 14.4 verdeutlicht, da8 ohne Koordinierung von PCA- und TA-Verteilung ein weitaus geringerer
Sperranteil wegen PCA-Besitzes lokal behandelt werden kann (bei N Rechnern lediglich ca. 100/N
Prozent). Dieser Nachteil konnte fiir DOD wegen des hohen Anteils von Lesezugriffen jedoch weit-
gehend durch die Leseoptimierung kompensiert werden, die nun noch stirker zur Geltung kam als
bereits bei Anwendung der Routing-Tabelle. So stieg zwar der Anteil extern anzufordernder Sperren
deutlich an, blieb jedoch immer noch auf einem relativ kleinen Niveau (<= 12 %). Die zusitzlichen
Lock-Request-Nachrichten entfallen zum einen auf die Schreibsperren, die v.a. fiir N>2 in der Mehr-
zahl extern anzufordern waren; aber auch bei Lesesperren mufl zumindest der erste Zugriff pro
Rechner mit dem PCA-Lock-Manager synchronisiert werden, was wegen der ungiinstigeren Last- und
PCA-Verteilung ebenfalls vermehrte Nachrichten erforderte. Dennoch ist klar, da8 ohne Leseopti-
mierung die Ergebnisse ohne Routing noch schlechter im Vergleich zu den mit der gezielten TA-
(und PCA-) Zuordnung gewonnenen Werten abgeschnitten hiitten. Dies belegt, da die Leseopti-
mierung tatsichlich in der Lage ist, die Abhdngigkeiten des Verfahrens zur Partitionierbarkeit
der TA-Last zu verringern, und zwar umso mehr, je hoher der Anteil von Lesezugriffen ist und je
hoher die (auch rechneriibergreifende) Lokalitit solcher Referenzen ausgeprégt ist.

Die schlechteren Durchsatzwerte bei den Simulationsldufen ohne Anwendung einer Routing-Tabelle
gehen in erster Linie auf die Zunahme des Kommunikations-Overheads (hdufigere externe Sperran-
forderungen) zuriick sowie, in geringerem MalBe, auf die Zunahme des E/A-Overheads. So waren im
Vier-Rechner-Fall bis zu 40 % der CPUs im Mittel durch Kommunikationsvorgiinge belastet (statt 30
% mit Routing), wobei wieder die hohen CPU-Kosten fiir das Senden und Empfangen der Nachrich-
ten zu den hohen Werten beitrugen. Auch ging die CPU-Auslastung nun bei zunehmender Rechner-
anzahl leicht zuriick (z.B. von 97 auf 92 % bei Parallelitdt 16 und vier Rechnern), v.a. bedingt durch
hiufigere Kommunikationsunterbrechungen und lingere Sperrwartezeiten. Bei den Antwortzeiten
machten sich neben dem hoheren E/A- und Kommunikationsanteil auch v.a. die verléngerten Sperr-



229

wartezeiten bemerkbar. Bei diesen wirkten sich die lingeren Antwortzeiten (Sperrdauer) ebenso wie
der deutlich groBere Anteil von nicht-lokalen Sperrkonflikten negativ aus. Die Hiufigkeit aller
(lokaler und globaler) Konflikte blieb dagegen in etwa gleich.

Die bei der Random-Verteilung der TA-Last weniger effektive PCA-Verteilung wirkte sich auch
beziiglich des Veralterungsproblems aus, wenngleich dies fiir DOD (wegen der geringen Anderungs-
frequenz) ohne weitreichende Folgen blieb. So stieg der Anteil der Sperranforderungen, fiir die eine
Pufferinvalidierung festgestellt wurde, bei vier Rechnern von knapp 0.2 % auf 0.4 %. Ebenso wurde
bei dieser Rechneranzahl bereits fiir 3.3 % der Sperren (anstatt 1.6 %) eine Seiteniibertragung im
Rahmen von Release- oder Lock-Response-Nachrichten erforderlich.

14.3 EinfluB der Kommunikationskosten

Bei den bisher vorgestellten Simulationsldufen entstand trotz einem meist sehr geringen Nachrich-
tenaufkommen ein hoher Kommunikations-Overhead, der allein eine mittlere CPU-Auslastung von bis
zu 40 % verursachte. Ursache dafiir sind (neben der relativ geringen CPU-Kapazitit von 3 MIPS) v.a.
die vergleichsweise hohen Kosten zum Senden und Empfangen einer Nachricht, bei deren Festlegung
typische Werte aus dem Bereich herkémmlicher Mainframe-Betriebssysteme (BS2000, MVS u.i.)
verwendet wurden (10.000 Instruktionen fiir das Senden und Empfangen einer Nachricht). In diesem
Abschnitt soll daher untersucht werden, wie sich eine Reduzierung der Kommunikationskosten auf
die Durchsatz- und Antwortzeitergebnisse niederschligt.

Dazu werden zunichst statt 5.000 nur noch 500 Instruktionen fiir den CPU-Bedarf K zum Senden
bzw. Empfangen einer Nachricht angesetzt; ein Wert, wie er von modernen, nachrichtenbasierten
Betriebssystemen erreicht wird. Da die Kosten zur Verarbeitung einer Nachricht unveridndert bleiben
(1000 Instruktionen), fallen fiir eine Lock-Request- und die zugehorige Lock-Response-Nachricht
nunmehr lediglich 4.000 statt 22.000 Instruktionen an. Daneben wird auch noch untersucht, welche
Auswirkungen sich durch das Biindeln von Nachrichten ergeben. Bei den Simulationsldufen dieses
Abschnitts fanden wieder die koordinierte Routing-Strategie und PCA-Verteilung Anwendung.

Verwendung billigerer Kommunikationsprimitive

Die Simulationsldufe mit verringertem CPU-Bedarf fiir die Kommunikations-Primitive (K=500) wur-
den zwar fiir alle Mixes durchgefiihrt, jedoch erlaubt die Ahnlichkeit der Resultatsabweichungen
gégeniiber den bereits besprochenen Ergebnissen wiederum eine selektive Darstellung. Die Bilder
14.9 und 14.10 zeigen fiir DOD die Durchsatz- und Antwortzeitwerte fiir K=500 mit und ohne Syn-
chronisation auf FPA/DBTT-Seiten; zum Vergleich wurden auch die schon in 14.1 gezeigten Resul-
tate fiir K=5.000 aufgenommen. Bei den Kurven wurden aus Griinden der Lesbarkeit die Zahlenwerte
zum Teil weggelassen.

Die Diagramme belegen eindeutig, daB selbst sehr geringe Kommunikationsbelastungen wenig bewir-
ken, solange viele Sperrkonflikte bzw. lange Sperrwartezeiten eine verniinftige CPU-Auslastung ver-
hindern und die Antwortzeiten erhthen. Denn mit Synchronisation auf FPA/DBTT-Seiten konnten
auch fiir K=500 die Durchsatz- und Antwortzeitergebnisse nur geringfiigig verbessert werden, wobei
v.a. die Durchsatzwerte vollig inakzeptabel blieben (keine nennenswerte Durchsatzverbesserung bei
drei und vier Rechnern im Vergleich zu N=2). Erst nach Beseitigung der FPA/DBTT-Konflikte kam
die Reduzierung der Kommunikationskosten zum Tragen und erlaubte v.a. starke Durchsatzverbesse-
rungen, aber auch kiirzere Antwortzeiten. Da der Kommunikations-Overhead mit N und P zunahm,
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wuchsen auch diese Verbesserungen sowohl mit der Rechnerzahl als mit der Parallelitit. Fiir DOD
(ohne FPA/DBTT-Synchronisation) ergab sich nun praktisch ein lineares Durchsatzwachstum. Denn
bei N Rechnern wurde der Durchsatz nicht nur bei Parallelitit 4, sondern auch fiir P=8 mehr als um
den Faktor N gesteigert; fiir Parallelitiit 16 auch im 2-Rechner-Fall, wihrend erst danach eine geringe
Abflachung wegen des Kommunikationsaufwandes zu verzeichnen ist (fiir vier Rechner Durchsatz-

steigerung um den Faktor 3.86). Auch bei den Antwortzeiten wurden meist bessere Ergebnisse als im
1-Rechner-Fall registriert.
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Diese optimalen Resultate fiir K=500 und fehlender FPA/DBTT-Synchronisation haben mehrere Ursa-
chen:

- Wie bisher wurde im Mehrrechner-Fall ein besseres E/A-Verhalten als fiir einen Rechner erreicht.
Die selteneren E/A-Unterbrechungen erlaubten zum Teil sowohl kiirzere Antwortzeiten als im zen-
tralen Fall als auch eine hhere Rechnerauslastung mit nutzbringender TA-Verarbeitung.

- Ohne Synchronisation auf FPA/DBTT-Seiten stellten Sperrkonflikte keinen durchsatzbegrenzenden
Faktor dar; die Zunahme der Sperrwartezeiten im Vergleich zum 1-Rechner-Fall war v.a. bei
geringerer Parallelitit (4, 8) kleiner als die Einsparungen fiir E/A-Vorginge.

Der Kommunikations-Overhead konnte sehr gering gehalten werden. Dies geht zum einen auf die
’billigen” Kommunikationsprimitive zuriick, aber auch auf die durch das PCL-Verfahren
ermoglichte, sehr geringe Nachrichtenhdufigkeit (der Anteil lokal gewahrbarer Sperren war ebenso
wie die Trefferraten im Systempuffer praktisch unabhingig von K).

Fiir DOD sank so die kommunikationsbedingte CPU-Auslastung von bis zu 30 % fiir K=5.000
(Abb. 14.2) auf maximal 8§ % bei K=500, wodurch entprechend mehr Kapazititen zur effektiven
TA-Verarbeitung frei wurden (Durchsatzsteigerung).

Da CPU-Anforderungen zur Kommunikation hdchste Prioritit besitzen, bewirkte der starke Riick-
gang des Kommunikations-Overheads auch eine Verringerung der CPU-Wartezeiten, was sich eben-
falls positiv auf die Antwortzeiten auswirkte. Ebenso fiihrte natiirlich das schnellere Abwickeln der
Kommunikationsauftrige zu einer (leichten) Antwortzeitverkiirzung verglichen mit den Ergebnissen
fiir K=5.000.

- Schliefllich kam es wegen der kiirzeren Antwortzeiten auch zu verkleinerten Sperrwartezeiten im

Vergleich zu den Werten mit K=5.000 (bei DOD i.d.R. um 20 bis 30 %). Die Konfliktrate dagegen
blieb in etwa gleich hoch.

Ahnlich giinstig wirkte sich die Reduzierung des CPU-Aufwandes zur Kommunikation bei den TA-
Lasten KD und MIX50 aus, wobei v.a. bei MIX50 ein lineares Durchsatzwachstum erreicht wurde
(praktisch keine Sperrkonflikte). Dagegen konnten bei WSOD und DOA aufgrund von Sperrkon-
flikten auf Datenseiten selbst ohne FPA/DBTT-Synchronisierung fiir K=500 keine entscheidenden
Verbesserungen beobachtet werden, wodurch bestitigt wurde, da Optimierungen beziiglich des
Kommunikationsaufwandes erst bei einem ausreichend geringem AusmaB an Synchronisations-
konflikten zum Tragen kommen. Fiir TER lieen sich natiirlich die hervorragenden Werte bei 2
Rechnern nur noch geringfiigig verbessern, da aufgrund der fast optimalen Last- und PCA-Verteilung
sehr wenig Kommunikationsvorgéinge stattfanden. Aber auch bei drei und vier Rechnern ergaben

sich nur noch marginale Ergebnissteigerungen fiir K=500, hier allerdings wiederum durch hohe
Konfliktraten verursacht.

Biindelung von Nachrichten

Wie in 13.2.7 ausgefiihrt, wird in unserem Simulationssystem die gebiindelte Ubertragung von Nach-
richten iiber zwei Parameter gesteuert, ndmlich dem Blockungs- oder Biindelungsfaktor B sowie der
maximalen Biindelungswartezeit BMAX. Nachrichten, bei denen eine Seite mitverschickt wird, wer-
den stets ungebiindelt {ibertragen.

Um den Kommunikations-Overhead durch Biindelung von Nachrichten reduzieren zu kénnen, gilt es
natiirlich, fiir B und BMAX geeignete Besetzungen zu ermitteln, was sich wegen des groBen Para-
meterspektrums als schwierige Aufgabe erweist. So kann zB. keine generelle Priferenz zwischen
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kleinem B und groem BMAX (z.B. B=2, BMAX=50 ms) einerseits sowie htherem Blockungsfaktor
und kleinen BMAX-Werten (z.B. B=5, BMAX=5 ms) andererseits aufgestellt werden. Denn im ersten
Fall wird die Ubertragung hiufiger durch Erreichen des Blockungsfaktors angestoBen, wihrend bei
der anderen Strategie dies verstirkt durch Ablauf der Biindelungszeit erfolgen diirfte. Durch eine
Reihe von Versuchsmessungen stellte sich fiir unsere Lasten heraus, daB fiir B>2 in der Regel kaum
bessere Resultate erreicht wurden als fiir B=2 und Variation von BMAX.

Generell bleibt festzustellen, dal das Biindeln von Nachrichten zwar den Kommunikations-Overhead
verringert, aber in vielen Fillen zu einer Durchsatz- und Antwortzeitverschlechterung gegeniiber
den Messungen mit B=1 (keine Blockung von Nachrichten) fiihrte. Dies war nahezu immer der Fall,
wenn nur eine geringe oder mittlere Auslastung der CPUs vorliegt, da dann ausreichend Kapazititen
fiir eine sofortige Nachrichteniibertragung verfiigbar sind. Daher wurden auch bei niedriger Parallitit
(z.B. P=4) oder bei vielen Sperrkonflikten (z.B. mit FPA/DBTT-Synchronisation auf Seitenebene) mit
der Nachrichtenbiindelung fast durchweg schlechtere Resultate erzielt. Denn die verzégerte Uber-
tragung von externen Sperranforderungen fiihrte nicht nur zu Verlingerung der Antwortzeiten bzw.
Sperrwartezeiten, sondern reduzierte auch die mittlere Anzahl rechenbereiter TA und somit die
(effektive) CPU-Auslastung bzw. den Durchsatz. Die Verschlechterungen erhéhten sich in diesem
Fall mit zunehmendem Biindelungsfaktor bzw. wachsendem BMAX.

Daneben ist natiirlich das Biindeln der Nachrichten nur dann relativ erfolgsversprechend, wenn bereits
ein hoher Kommunikations-Overhead vorliegt, also bei einer starken Kommunikationshiufigkeit bzw.
teueren Kommunikationsprimitiven. Es stellte sich heraus, da die Biindelung v.a. dann Verbesserun-
gen im Leistungsverhalten bringen kann, wenn die CPUs zu mehr als etwa 10 Prozent durch
Kommunikationsvorgéinge belastet werden, so daB z.B. fiir die Messungen mit K=500 kaum ein Opti-
mierungspotential vorlag. Ein erfolgreicher Einsatz der Biindelung war daher primir auf die Messun-
gen mit K=5.000 und hoher CPU-Auslastung beschriinkt, also v.a. bei P=16 (und zum Teil P=8)

sowie fehlender FPA/DBTT-Synchronisierung bzw. weniger gravierenden Konflikten auf Datenseiten
als z.B. bei DOA.

In diesen Fillen (z.B. bei DOD und MIX50) konnten bis zu 10 % bessere Durchsatzergebnisse durch
das Biindeln von Nachrichten erzielt werden. Uberraschenderweise ergaben sich dabei trotz der verzo-
gerten Nachrichteniibertragung zum Teil sogar Antwortzeitverbesserungen. Denn bei einer hohen
CPU-Auslastung verursachen v.a. Kommunikationsvorginge, die hdchste Prioritit bei der CPU-Ver-
gabe besitzen, meist lange CPU-Wartezeiten, die sich durch das Biindeln der Nachrichten stiirker ver-
ringerten als die Zunahme der Kommunikationsverzogerungen. Dies ist natiirlich wieder durch die
vom PCL-Verfahren erméglichte geringe Anzahl externer Sperranforderungen begiinstigt.

Stellvertretend soll nun fir DOD (K=5.000, ohne FPA/DBTT-Synchronisation) in Tab. 14.5
angegeben werden, welche Verbesserungen sich bei Parallelitit 16 durch das Biindeln der Nachrich-
ten erreichen lieBen. Von den vielen untersuchten Konstellationen fiir B und BMAX beschrinken wir
uns lediglich auf die Einstellung B=2/BMAX=20 ms, fiir welche die besten Ergebnisse mit Biinde-
lung erzielt wurden (z.B. bessere Werte als bei B/BMAX = 2/5, 2/10 oder 5/5). Zum Vergleich sind
auch die Resultate ohne Nachrichtenbiindelung (B=1) angegeben.

Die letzte Zeile der Tabelle zeigt an, wieviele Nachrichten im Mittel wegen der Biindelung zusam-
men iibertragen wurden; dieser Wert liegt stets zwischen 1 und B. Fiir B=2 bedeutet z.B. der Wert
1.45, daB fiir 45 Prozent der Ubertragungen der Blockungsfaktor erreicht wurde, also zwei Nachrich-
ten zusammen {ibermittelt wurden. Die restlichen 55 % der Ubertragungen wurden dagegen entweder
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N 6 3/16
B/BM{; /-2/12/20 1/- /12/20 1/—‘/16

1 2/20

Durchsatz (BPS) 1561 1679 | 2152 2250 | 2672 2738
Antuwortzeit pro BE (ms) | 18.1 18.7 | 22.0 20.7 | 22.8 21.7
mittlere CPU-Ausl. (%) 97.2 98.9 | 99.3 98.0 | 98.4 89.0
davon Kommunikation 13.1 12.4 | 24.4 19.0 | 29.2 17.7
#iNachr. pro Ubertr. 1 1.62 1 1.50 1 1.45

Tab. 14.5: EinfluB der Nachrichtenbiindelung bei DOD

durch Ablauf der Verzogerung BMAX angestoBen (wobei jeweils nur eine Nachricht gesendet wurde)
oder es handelte sich um eine Synchronisationsnachricht, bei der eine Seite mitverschickt wurde.

Tab. 14.5 zeigt, daB fiir P=16 durch das Biindeln von Nachrichten die Durchsatzwerte stets verbessert
werden konnten, bei drei und vier Rechnern auch die Antwortzeiten. Dabei entstanden zwar deutlich
hohere Verzogerungen zur Gewihrung einer extern anzufordernden Sperre als bei fehlender Biinde-
lung (von unter 8 ms auf iiber 20 ms), jedoch lieB sich die kommunikationsbedingte CPU-Auslastung
stark reduzieren, v.a. bei drei und vier Rechnern. Fiir N=3 und 4 ergaben sich so auch eine geringere
Gesamtauslastung der CPU und deutlich kiirzere CPU-Wartezeiten, wodurch die Antwortzeitverbesse-
rung ermoglicht wurde. Erstaunlicherweise wurden aber bei Anwendung der Biindelung im 2-
Rechner-Fall die grofiten Durchsatzsteigerungen registriert (um 7.6 %), welche dann bei drei und vier
Rechnern, trotz des stirker reduzierten Kommunikations-Overheads, immer geringer ausfielen (4.6 %
bei drei und 2.5 % bei vier Rechnern). Dieses Verhalten ist offenbar umgekehrt zu den Ergebnissen
mit K=500, bei denen mit zunehmendem N stets groBere Durchsatzverbesserungen gegeniiber den
Werten fiir K=5.000 erreicht wurden, ndmlich 16.5 % bei N=2 (und P=16), 20.4 % bei N=3 und
sogar 30.3 % fiir N=4 (Abb. 14.9).

Ein Hauptgrund fiir diese Durchsatzentwicklung bei der Biindelung von Nachrichten ist, daB - wie die
Tabelle zeigt - mit zunehmender Rechneranzahl immer weniger Nachrichten zusammen iibertragen
werden; bei N=2 lagen noch fir 62 % der Ubertragungen mehr als eine Nachricht vor, bei vier
Rechnern nur noch fiir 45 %. Diese Entwicklung, die auch bei den anderen Lasten beobachtet wurde,
liegt v.a. daran, daB die Anzahl der Ubertragungsrichtungen quadratisch mit der Knotenanzahl
zunimmt (2 Ubertragungsrichtungen fiir N=2, 6 bei N=3 und 12 bei N=4). Das Nachrichtenaufkom-
men steigt zwar auch mit zunehmendem N, jedoch weitaus weniger stark, so daB die mittlere Anzahl
von Nachrichten pro Ubertragungsstrecke immer kleiner wird. Folglich wird das Biindelungs-
Jpotential bei wachsender Rechneranzahl immer geringer. Allerdings ist hierbei zu beachten, daB
fiir die einzelnen Verbindungen, je nach Last- und PCA-Verteilung, starke Unterschiede hinsichtlich
der Nachrichtenhdufigkeiten auftreten konnen, wobei die Unterschiede i.a. auch mit der Rechner-
anzahl zunehmen (bei N=2 entfallen auf jeden Rechner und jede Verbindung in etwa die gleichen
Kommunikationsbelastungen). So kann z.B. fiir drei und vier Rechner fiir einige Ubertragungsrichtun-
gen das Biindeln von Nachrichten sehr wirkungsvoll sein, wihrend in anderen Fillen damit zumeist
unndtige Verzdgerungen verursacht werden. Hier wiren z.B. fiir jede Ubertragungsstrecke eigene
Biindelungsparameter wiinschenswert, die je nach Nachrichtenhiufigkeit dynamisch angepaft werden.
Darauf wurde jedoch in der Simulation aus Komplexititsgriinden verzichtet.

Ein weiterer Grund fiir die mit wachsendem N geringer werdende Durchsatzverbesserung mit Nach-
richtenbiindelung ist, da bei drei und v.a. bei vier Rechnern die durch die Reduzierung des
Kommunikations-Overheads frei werdenden CPU-Kapazititen in geringerem Ausmal zur TA-Verar-
beitung genutzt werden konnten als bei zwei Rechnern. Dies liegt an der mit N stets groRer
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werdenden Hiufigkeit externer Sperranforderungen, so daB die TA 6fter von den Ubertragungsverzo-
gerungen betroffen sind und weniger zur Durchsatzverbesserung beitragen konnen.

Trotz der im gezeigten Beispiel moglich gewordenen Ergebnissteigerungen durch die Anwendung
einer Nachrichtenbiindelung bleibt festzuhalten, daB in vielen Fillen, v.a. bei geringerer CPU-Aus-
lastung oder weniger hohem Kommunikations-Overhead (z.B. bei ’billigen’ Kommunikations-
primitiven), durch das Biindeln der Nachrichten Durchsatz- und Antwortzeitverschlechterungen verur-
sacht werden. Selbst in den Fillen, in denen sich das Biindeln der Nachrichten anbietet, ist die
Bestimmung geeigneter Parameterbesetzungen nicht immer einfach; auBerdem reduziert sich das Opti-
mierungspotential bei unidirektionalen Nachrichten mit zunehmender Rechneranzahl (*). Die Biinde-
lung erlaubt daher gerade bei gréBerem N, wo oft ein hoher Kommunikations-Overhead den Durch-
satz deutlich beeintriichtigt, keine spiirbare Ergebnisverbesserungen; die Verfiigbarkeit effizienter
Kommunikationsprimitive wird so mit steigenden Durchsatzanforderungen immer dringlicher. Eine
weitere Erkenntnis bestand darin, daB das Biindeln nicht notwendigerweise zu Antwortzeitverschlech-
terungen fiihren muB, da die Reduzierung des Kommunikations-Overheads zu starken Verkiirzungen
der CPU-Wartezeiten fiihren kann, wodurch kommunikationsbedingte Verzégerungen ausgeglichen
werden konnen.

14.4 Zusammenfassende Bewertung der Simulationsresultate

Die Bewertung der Resultate muf bei Trace-getriebenen Simulationen natiirlich unter Beriick-
sichtigung der Kennzeichen und Eigenheiten der verwendeten TA-Lasten erfolgen. Die z.V. stehen-
den Referenz-Strings verkorpern zwar unterschiedliche und realitdtsnahe TA-Profile, sie enthielten
jedoch nur eine sehr geringe Anzahl von TA-Typen. Damit waren sie fiir den Einsatz in Mehr-
rechner-DBS, bei denen die Lastverteilung typischerweise {iber TA-Typen erfolgt, nur bedingt geeig-
net. Trotz der teilweise durchgefiihrten Verfeinerung von TA-Typen konnte nicht verhindert werden,
daB (mit Ausnahme von DOA) in jeder Last ein dominierender TA-Typ verblieb, der rund die Hilfte
aller DB-Referenzen umfaft. Da fiir mehr als zwei Rechner dieser TA-Typ nicht mehr einem Prozes-
sor allein zugeordnet werden konnte, war in diesen Fillen von vorneherein ein deutlich hoherer
Kommunikationsbedarf zur Synchronisation zu erwarten. Dal die Anwendungen nicht fiir den Mehr-
rechner-Einsatz konzipiert wurden, zeigte sich auch darin, dal die Mehrzahl aller Referenzen auf
einige wenige DB-Areas gerichtet ist. Das damit erschwerte Partitionierungsproblem konnte fiir PCL
durch Wahl feinerer Fragmente (Seitenbereiche) zumindest teilweise entschirft werden.

MahBgeblichen Einfluf auf die Durchsatz- und Antwortzeitergebnisse hatten das Ausmafl an Sperr-
konflikten, der zur Synchronisation anfallende Kommunikations-Overhead sowie das E/A-Verhalten,
wobei diese Faktoren wiederum stark von der Lastverteilungsstrategie (in Koordination mit der PCA-
Verteilung) bestimmt sind. Es stellte sich heraus, da8 Grundvoraussetzung fiir akzeptable Leistungs-
merkmale eine hinreichend geringe Konflikthdufigkeit bzw. kurze Sperrwartezeiten sind. Denn selbst
ein sehr geringer Kommunikations- und E/A-Aufwand bleiben wirkungslos, wenn aufgrund eines zu
hohen Konfliktpotentials die CPUs nicht ausgelastet werden konnen und lange Sperrwartezeiten die

* Dagegen diirfte eine Biindelung bei Broadcast-Nachrichten mit steigender Knotenanzahl immer wirkungs-
voller (und zur Begrenzung potentieller Engpésse auch immer wichtiger) sein; dieser Aspekt konnte jedoch
beim Primary-Copy-Verfahren wegen des Fehlens von Broadcast-Nachrichten nicht quantifiziert werden.
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Antwortzeiten verschlechtern.

Diese Probleme waren bei den UDS-Lasten v.a. bei einer seitenorientierten Synchronisation auf
FPA/DBTT-Seiten relevant, bei WSOD und v.a. DOA kam es jedoch auch auf Datenseiten zu vielen
Konfliktsituationen. Die durch Konflikte auf FPA/DBTT-Seiten verursachten Engpisse konnten in der
Simulation leicht durch Nichtsynchronisierung dieser Seiten behoben werden; in der Realitidt muf hier
unbedingt auf Eintragssperren iibergegangen werden (etwa wie in 10.5 skizziert). Auch fiir andere
Seitentypen, insbesondere bei Indexstrukturen, Katalogseiten u.d., ist eine eintragsorientierte Synchro-
nisierung als unverzichtbar anzusehen, um die Konfliktrate hinreichend klein halten zu kdnnen. Die
Ergebnisse fiir DOA schlielich demonstrierten die moglichen Konsequenzen eines High-Traffic-
Elementes, das bereits im 1-Rechner-Fall eine verniinftige CPU-Auslastung verhinderte und die Abar-
beitung eines hohen Lastanteils sequentialisierte. Wenn in solchen Fillen ein angepafiter Anwen-
dungsentwurf nicht méglich ist, kénnen nur Spezialprotokolle zur High-Traffic-Synchronisation (10.6)
eine Beseitigung der Flaschenhidlse bewirken.

AuBer in den Fillen mit zu vielen Sperrkonflikten, zeigten die beim Primary-Copy-Sperrverfahren ein-
gebrachten Konzepte deutlich ihre Wirksamkeit und fiihrten auch bei mehr als zwei Rechnern viel-
fach zu guten bis sehr guten Durchsatz- und Antwortzeitwerten. Die Nutzung der PCA-Verteilung (in
Kooperation mit der Routing-Strategie) sowie der Leseoptimierung erlaubten fiir alle TA-Lasten eine
weitgehend lokale Synchronisierung sowie eine sehr geringe Kommunikationshiufigkeit. Dies ermog-
lichte v.a. bei billigen Kommunikationsprimitiven (und fehlender FPA/DBTT-Synchronisation) viel-
fach ein nahezu lineares Durchsatzwachstum mit teilweise besseren Antwortzeiten als im 1-Rechner-
Fall. Die Charakteristika der TA-Lasten fiihrten erwartungsgemidB dazu, dal mit zunehmender
Rechneranzahl immer weniger Sperren aufgrund der PCA-Verteilung lokal vergeben werden kénnen
(dies gilt allerdings ab einer gewissen Rechneranzahl fiir alle Lasten, wenn nicht neue TA-Typen und
DB-Bereiche hinzukommen). Hier zeigten sich dann, v.a. bei den Lasten mit geringerer Anderungs-
hiufigkeit, zunehmend die Vorteile der Leseoptimierung, die oft das parallele Lesen eines Objektes in
mehreren Rechnern ohne Kommunikation erlaubt. Die Leseoptimierung war damit hauptverantwort-
lich fiir die giinstigen Ergebnisse bei drei und vier Rechnern und zeigte, daB sie in der Lage ist, die
Abhingigkeiten des Protokolls von der Partitionierbarkeit der TA-Last bzw. der Lastverteilung
splirbar zu verringern. Vor allem bei Verwendung kurzer Lesesperren muf} die Leseoptimierung als
unverzichtbar angesehen werden.

Mitverantwortlich fiir die guten Resultate und den geringen Kommunikationsaufwand war die inte-
grierte Losung des Veralterungsproblems, die keinerlei eigene Nachrichten erforderte. Da jeweils die
meisten Anderungen im PCA-Rechner vorgenommen wurden, kam es nur zu relativ wenigen Puffer-
invalidierungen und Seiteniibertragungen, wobei letztere keinerlei Engpésse im Kommunikations-
system verursachten. Vielmehr konnten in vielen Fillen geédnderte Seiten, die zuvor in einem
Rechner noch nicht referenziert wurden und fiir die daher auch keine Pufferinvalidierung vorlag,
wesentlich schneller zwischen den Rechnern iibertragen als von Platte eingelesen werden. Puffer-
invalidierungen fiihren also nur bei FORCE (bzw. Seitenaustausch iiber Platte) zu einer Erhthung der
E/A-Hiufigkeit; bei NOFORCE mit direktem Austausch gednderter Seiten werden die wegen einer
Pufferinvalidierung notwendigen Ubertragungsverzogerungen vielfach mehr als wettgemacht, da auch
andere Seiten schnell iibermittelt werden, die ansonsten von den langsamen Platten einzulesen wiren.

Besonders erfreulich ist, daB die Antwortzeiten sich im Mehrrechner-Fall trotz der notwendigen Kom-
munikationsvorginge und den hdheren Sperrverzdgerungen meist nur wenig schlechter (v.a. bei
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geringer Parallelitit zum Teil sogar besser) lagen als bei einem Rechner. Dies wurde moglich durch
deutliche E/A-Einsparungen, die neben der insgesamt sich vergréfernden Pufferkapazitit v.a. auf die
Lastverteilung zuriickzufiihren ist, mit der unter Beriicksichtigung der PCA-Verteilung eine hohere
Lokalitiit als im 1-Rechner-Fall erreicht werden konnte. Dies bestitigte sich auch in den Simula-
tionen, bei denen die TA wahlfrei auf die Rechner verteilt wurden und sich signifikant schlechtere
Trefferraten ergaben.

Die Lastverteilung, fiir die in der Simulation ein statischer Ansatz unter Verwendung einer Routing-
Tabelle eingesetzt wurde, stellte so einen leistungsbestimmenden Faktor dar. Die damit erreichbare,
rechnerspezifische Lokalitit ist nicht nur fiir das Ausmafl an E/A-Vorgingen und Pufferinvalidie-
rungen ausschlaggebend, sondern beim Primary-Copy-Verfahren auch fiir den Anteil der Sperran-
forderungen, der wegen lokal vorliegender PCA ohne Kommunikation bearbeitet werden kann. So
kam die Leseoptimierung zwar bei der wahlfreien TA-Aufteilung besonders stark zum Tragen, den-
noch ergaben sich zum Teil mehr als doppelt so viele externe Sperranforderungen pro TA als bei
Anwendung der Routing-Tabelle.

Die Simulationsliufe zeigten jedoch auch deutlich die Nachteile einer vollkommen statischen Lastver-
teilung, da es hiufig zu stark unterschiedlichen Rechnerauslastungen kam, obwohl fiir jeden Knoten
in etwa derselbe CPU-Bedarf zur reinen TA-Verarbeitung vorgesehen war. Bei Abarbeitung der Last
kam es dann aber oft zu gréBeren Abweichungen bei den Trefferraten und bei der Haufigkeit externer
Sperranforderungen und Sperrkonflikten, welche die Auslastungsschwankungen zur Folge hatten. Dies
fiihrte dann dazu, daB die Simulationen vor Abarbeitung der gesamten Last abgebrochen werden
muften, ndmlich wenn einer der Rechner (i.a. der am besten genutzte) seinen Lastanteil abgearbeitet
hatte. Das dahinterstehende Problem ist also das der (dynamischen) Last-Balancierung, das in dieser
Arbeit nicht untersucht werden konnte. Mit einer solchen Balancierung sollten sich die Ergebnisse

jedoch noch weiter verbessern lassen, da dann z.B. die CPUs besser (gleichmiBiger) genutzt werden
koénnen (hoherer Durchsatz).
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15. Quantitative Analyse weiterer Synchronisationsverfahren fiir
DB-Sharing

In diesem Kapitel sollen auch fiir die fiinf anderen Synchronisationsprotokolle, die im Rahmen des
Simulationssystems implementiert wurden, einige wesentliche Simulationsergebnisse vorgestellt wer-
den. Aus Platzgriinden ist jedoch eine dhnlich ausfiihrliche Darstellung wie fiir das Primary-Copy-
Sperrverfahren nicht mehr moglich. So konzentrieren wir unsere Darstellung hier auch auf die Ergeb-
nisse fiir die beiden Token-Ring-Verfahren, die in 15.1 mit dem Primary-Copy-Sperrverfahren vergli-
chen werden. Fiir die Protokolle unter zentraler Kontrolle, die schon unter Verfiigbarkeitsaspekten

weniger interessant sind, werden in 15.2 die wichtigsten Beobachtungen lediglich zusammenfassend
angegeben.

15.1 Simulationsergebnisse fiir die Token-Ring-Protokolle

Die Ergebnisse fiir die Token-Ring-Protokolle sollen fiir zwei TA-Lasten diskutiert werden, nimlich
fiir TER und DOD. Mit TER (15.1.1) kann dabei das Leistungsverhalten der Verfahren fiir énde-
rungsintensive und konfliktreiche Umgebungen untersucht werden, wihrend DOD (15.1.2) eine kon-
fliktarme Anwendung représentiert, die dem optimistischen Ansatz eher entsprechen diirfte. Nach der
Diskussion der Simulationsergebnisse werden in 15.1.3 die wesentlichen Erkenntnisse zusammenge-
faBt.

Die Synchronisation auf FPA/DBTT-Seiten, die auch fiir die optimistischen Protokolle drastische
Leistungseinbuflen verursachte, wird hier nicht mehr betrachtet.

15.1.1 Ergebnisse bei TER

Abb. 15.1 und 15.2 zeigen die Durchsatz- bzw. Antwortzeitergebnisse bei TER (ohne FPA/DBTT-
Synchronisation) fiir die beiden FOCC-Protokolle des Token-Ring-Ansatzes (TR-FOCC1 bzw. TR-
FOCC2); zum Vergleich sind auch die fiir das Primary-Copy-Sperrverfahren erreichten Werte ange-
geben. Bei allen drei Verfahren wird Konsistenzebene 2 unterstellt, was fiir die beiden optimistischen
Protokolle bedeutet, daB Lese-TA stets bei der ersten Ausfiihrung erfolgreich zu Ende kommen. Fiir
alle TA-Typen wurde Restart-Limit 2 eingestellt, so daB eine Anderungs-TA nach zwei Riick-
setzungen in den Kill-Modus wechselte, wobei bei der pessimistischeren Variante TR-FOCC2
bekanntlich jeweils nur eine Kill-TA zu einem Zeitpunkt zugelassen wird (s. 13.2.5). Fiir die Token-
Ring-Verfahren wurde hier keine kiinstliche Verzogerung des Tokens vorgesehen, so dafl der Buck
nach Durchfiihrung einer Master-Phase (der Validierungen) sofort zum néchsten Knoten weitergeleitet
wurde. Fiir den Vergleich mit dem Primary-Copy-Verfahren ist darauf hinzuweisen, da8 bei diesem
lediglich ein Systempuffer von 512 Seiten pro Rechner eingestellt war, wihrend bei den opti-
mistischen Protokollen fiir die Anderungen zusitzlich noch ein TA-Pufferbereich von 128 Seiten zur
Verfiigung stand (fiir den es bei TER wegen der Kiirze der TA zu keinerlei Verdringungen kam). Da
die Primary-Copy-Ergebnisse auch so klar besser waren, wurde auf Vergleichsmessungen mit
groferem Systempuffer (z.B. 600 Seiten) verzichtet.

. Die Abbildungen zeigen, daB die Durchsatz- und Antwortzeitresultate der Token-Ring-Protokolle weit
unter denen des Primary-Copy-Sperrverfahren liegen. Dabei nehmen die Unterschiede jeweils mit
wachsender Parallelitit zu, so daB v.a. bei Parallelitéit 8 und 16 zum Teil nicht einmal die Hilfte des
Durchsatzes von PCL erreicht wird (N=2) und die Antwortzeiten oft mehr als doppelt so hoch ausfal-
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Abb. 15.1: Durchsatzergebnisse fiir TER (ohne FPA/DBTT-Synchronisation)
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Abb. 15.2: Antwortzeitresultate fiir TER (ohne FPA/DBTT-Synchronisation)

len. Allerdings ist im Mehrrechner-Fall eine gewisse Abschwichung der Verschlechterungen mit
steigender Rechneranzahl zu erkennen.

Die beiden Token-Ring-Protokolle zeigen bei TER ein sehr dhnliches Durchsatz- und Antwortzeit-
verhalten. Wihrend sich die Antwortzeiten bei zunehmender Parallelitit stark verschlechtern, kann
dabei der Durchsatz fiir die optimistischen Protokolle kaum gesteigert werden. So liegen fiir alle drei
untersuchten Parallelitdtsgrade die Durchsatzwerte jeweils in der gleichen GréBenordnung, der Best-
wert ergibt sich fiir Parallelitit 8. TR-FOCC2 verursacht im Mehrrechner-Fall i.a. noch schlechtere
Antwortzeiten als TR-FOCCI, bedingt v.a. durch die Verzdgerungen bis ein Kill-Kandidat als
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’goldene’ TA gestartet werden kann.

CPU-Auslastung

Diese Durchsatz- und Antwortzeitergebnisse sind natiirlich mafgeblich durch das AusmaB an Riick-
setzungen bestimmt, im Mehrrechner-Fall zudem durch den zu bewiltigenden Kommunikations-
Overhead. Sehen wir uns zur Erklirung der Resultate zunéchst an, wie sich die mittlere Rechneraus-
lastung zusammensetzt. Tab. 15.1 zeigt dies stellvertretend fiir TR-FOCC1 und Parallelitit 8.

N=1 N=| N=3 N=.

Gesamtausltastung (%) 95.8 99.8 99.5 99.1
- TA-Verarbeitung

a) erfolgreiche TA 64.8 46,1 41.1 41.5

b) gescheiterte TA 24.5 13.4 23.8 25.4

- E/A 5.9 3.7 3.2 3.1

- Validierung 0.6 0.6 0.9 1.1

- Kommunikation - 38.0 30.5 28.0

a) Token/Buck - 33.3 20.2 13.8

b) Broadcast-Meldungen - 4.0 5.3 6.8

c) Page—-Request/-Response - 0.7 5.0 T.4

Tab. 15.1: Mittlere CPU-Auslastung bei TR-FOCC1 (TER, P=8)

Zunichst ist festzustellen, daB, wie erwartet, die optimistischen Protokolle stets eine sehr hohe CPU-
Auslastung zulieBen, da die TA nicht mehr durch Sperrkonflikte unterbrochen werden. E/A-bedingte
Verzogerungen wirkten sich lediglich bei Parallelitit 4 verstirkt auf die CPU-Auslastung aus, jedoch
wurden auch dabei zum Teil mehr als 90 % CPU-Auslastung erreicht; bei Parallelitét 16 betrug die
CPU-Auslastung praktisch immer 100 %. Verzogerungen wegen des Wartens auf das Token bzw.
wegen ’unsicherer’ Anderungen fiithrten hier somit i.a. zu keiner Reduzierung der CPU-Auslastung.
Die hohen Rechnerauslastungen erkliren auch die geringen Durchsatzschwankungen bei wechselndem
Parallelititsgrad. Denn die geringe Mehrauslastung der CPU mit steigendem P wird verstirkt durch
die Zunahme an Riicksetzungen aufgebraucht, so daB bei Parallelitdt 16 meist die schlechtesten
Durchsatzwerte vorkommen.

Bei der Zusammensetzung der CPU-Auslastung dominieren v.a. die Anteile zur TA-Verarbeitung
sowie fiir N>1 zur Kommunikation, die daher in der Tabelle auch niher aufgegliedert sind. Die E/A-
Belastungen dagegen nehmen (wie schon beim Primary-Copy-Sperrverfahren) mit wachsender Rech-
neranzahl ab; auch mit Zunahme der Riicksetzungen ergaben sich zum Teil verbesserte Trefferraten,
offenbar da bei Wiederausfiilhrung einer TA die bendtigten Seiten mit hoherer Wahrscheinlichkeit
bereits (noch) im Systempuffer vorliegen. Allerdings schlagen mit zunehmender Rechneranzahl
immer mehr externe Seitenanforderungen zu Buche (s.u.). Sehr gering fielen auch die CPU-Kosten
zur Validierung aus, die mit wachsender Rechneranzahl wegen der Zunahme externer Validierungs-
auftrige ansteigen. Selbst fiir Parallelitit 16 blieb der CPU-Anteil zur Validierung stets unter 1.5 %,
neben der effektiven Implementierung unter Verwendung von Hash-Tabellen (s. 13.2.5) auch dadurch
begiinstigt, daB Lese-TA bei den Validierungen nicht zu beriicksichtigen sind (Konsistenzebene 2).

Der Durchsatz ist natiirlich auch hier im wesentlichen durch den CPU-Anteil bestimmt, der zur Ver-
arbeitung erfolgreicher TA genutzt werden konnte. Dieser Anteil wird fiir die optimistischen Proto-
kolle v.a. durch das AusmaB an TA-Riicksetzungen begrenzt sowie durch den Kommunikations-
aufwand, der hier dazu fiihrte, daB im Mehrrechner-Fall die effektive CPU-Nutzung um tiiber 20 Pro-
zentpunkte unter dem 1-Rechner-Wert lag. Die ohnehin schon relativ hohen CPU-Belastungen durch
gescheiterte TA, welche im Mehrrechner-Fall mit steigendem N zunehmen, wiren natiirlich noch
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hoher ausgefallen, wenn auch fiir Lese-TA ein Scheitern (wie bei Konsistenzebene 3 der Fall) mog-
lich gewesen wire. So aber stellten die Lese-TA den groBten Durchsatzanteil, wenngleich nur etwa
jede zweite TA keine Anderungen vornimmt.

Kommunikationsaufwand

Neben den durch die sehr hiufigen Riicksetzungen der Anderungs-TA (s.u.) verursachten Durchsatz-
einbuBen wirkte sich v.a. der Kommunikations-Overhead leistungsmindernd aus, der bei zwei und drei
Rechnern deutlich iiber dem beim Primary-Copy-Verfahren registrierten Aufwand liegt. Denn im
Gegensatz zu PCL kommt es fiir die Token-Ring-Verfahren mit wachsender Rechneranzahl zu
einem Riickgang des Kommunikations-Overheads. Da sich durch diese Einsparungen die Zunahme
der CPU-Belastungen fiir vergebliche TA-Ausfiihrungen weitgehend kompensieren liefien, konnte fiir
zwei bis vier Rechner ein fast lineares Durchsatzwachstum erreicht werden, wenn auch auf einem
vollig inakzeptablen Niveau. Die Folge davon war jedoch, daB sich die Verschlechterungen gegeniiber
dem Primary-Copy-Verfahren mit wachsendem N verringerten (Abb. 15.1).

Wie die Aufschliisselung des Kommunikations-Overheads in Tab. 15.1 zeigt, wird dieses Verhalten
v.a. durch die mit wachsendem N sich stark verringernden Kommunikationsbelastungen zum Senden
und Empfangen der Bucks verursacht. Dies wiederum geht darauf zuriick, dafl die Token-Umlaufzeit
mit wachsender Knotenzahl stindig zunimmt, da dann mehr Rechner den Buck empfangen und sen-
den miissen und mehr Validierungen vorzunehmen sind. So stieg die durchschnittliche Zykluszeit von
ca. 9.9 ms bei N=2 auf 22.6 ms fiir N=4, wobei der weitaus gréBte Zeitanteil fiir das Senden und
Empfangen der Bucks benétigt wird. Dies ist natiirlich dadurch verursacht, da das Token hier nach
Durchfiihrung etwaiger Validierungen nicht verzogert, sondern sofort weitergeschickt wurde. Die
schnellen Token-Umlaufzeiten fiihrten jedoch dazu, daB bei zwei Rechnern im Mittel nur 0.28 Vali-
dierungen pro Umlauf und Knoten durchgefiihrt wurden, bei N=4 immerhin 1.22 (jeweils bei P=8).
Dennoch ist klar, dal zur Reduzierung des Kommunikationsaufwandes eine Verzogerung des Tokens
v.a. bei zwei und drei Rechnern dringend notwendig ist. Die Notwendigkeit einer solchen Verzoge-
rung ist dabei unabhingig von den Kosten der Sende- und Empfangsoperationen. Denn bei billigen
Kommunikationsprimitiven wiirden sich ohne Verzégerung noch schnellere Umlaufzeiten ergeben; die
einzelnen Kommunikationsbelastungen sind dann zwar schneller zu befriedigen, jedoch erhoht sich
deren Haufigkeit sehr stark. Da pro Umlauf dann noch weniger Validierungsauftrige anstehen, wird
eine Umlaufzeitkontrolle eher noch dringlicher.

Im Gegensatz zu den Buck-Nachrichten, nehmen die Kommunikationsbelastungen fiir die Broadcast-
Nachrichten sowie fiir Seitenanforderungen mit der Rechneranzahl stéindig zu. Der EinfluB dieser
Nachrichten war allerdings wegen der vielen Schreibzugriffe fiir TER auch am héchsten; sie verur-
sachten bei vier Rechnern einen hoheren Kommunikations-Overhead wie das Senden und Empfangen
der Bucks. Die mit N anwachsenden Belastungen durch Broadcast-Nachrichten, welche nur fiir Ande-
rungs-TA anfallen, ergeben sich daraus, daB sie jeweils von N-1 Rechnern empfangen und verarbeitet
werden miissen; auflerdem steigt mit N die Anzahl zu sendender Broadcast-Meldungen pro Zeiteinheit
(hohere Validierungsfrequenz). Die Zunahme der Seitenanforderungen, deren AusmaB natiirlich auch
vom Anteil der Anderungszugriffe abhiingt, geht dagegen auf die mit wachsendem N geringer wer-
dende Zugriffslokalitit zuriick. Dabei wirkte sich bei den Seitenanforderungen noch mildernd aus, da3
Mehrfachanforderungen eines Rechners fiir die gleiche Seite erkannt und vermieden werden. Dennoch
muBte bei drei und vier Rechnem fiir 4.4 % bzw. 6.7 % aller Zugriffe die Seite extern angefordert
werden. Bei zwei Rechnern war dies nur fiir 0.6 % der Zugriffe erforderlich, bedingt durch die hohe
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Zugriffslokalitit, die in diesem Fall erreicht werden konnte (es wurde bekanntlich die gleiche Lastver-
teilung wie fiir PCL durchgefiihrt, s. 13.4). Bei drei und vier Rechnern dagegen muBten bei TER die
dominierenden TA-Typen auf mehrere Rechner aufgeteilt werden, wodurch sich nicht nur deutlich
mehr externe Seitenanforderungen ergaben, sondemn auch die E/A-Hiufigkeit im Vergleich zu N=2
nicht mehr wesentlich reduziert werden konnte. Dies belegt, daB die Lastverteilung zumindest in die-
sen Punkten auch fiir optimistische Protokolle von Wichtigkeit ist.

Die mit wachsendem N sich hiufenden Seitenanforderungen fithren dazu, daB die v.a. durch die
vergroBerte Pufferkapazitdt und das TA-Routing erméglichten E/A-Einsparungen zunehmend aufge-
braucht werden. So ist zwar der reine Zeitbedarf (CPU-Belegung, Ubertragung) zum expliziten
Anfordemn einer Seite fiir unsere Parameterbesetzungen immer noch rund fiinfmal schneller als das
Einlesen der Seite von Platte. Dafiir ist aber (mitbedingt durch die relativ teueren Kommunikations-
primitive) der zum Seitenaustausch anfallende CPU-Aufwand um ein Vielfaches hsher als zum Einle-
sen einer Seite (22.000 vs. 2.500 Instruktionen). Dies fiihrte fiir TER bei drei und vier Rechnern
dazu, daB die CPUs durch Page-Requests mehr belastet wurden als fiir die haufigeren E/A-Vorginge
(s. Tab. 15.1). Beim Primary-Copy-Verfahren verursachen Seiteniibertragungen dagegen keine zusiitz-
lichen CPU-Belastungen (da fiir sie keine eigenen Nachrichten anfallen), so daB die E/A-Einspa-
rungen voll genutzt werden konnten. Beim Propagate-on-Demand-Ansatz sind durch den Seitenaus-
tausch iiber das Kommunikationssystem also hochstens Antwortzeitverbesserungen moglich, aller-
dings auf Kosten einer hoheren CPU-Belastung. Diese Kommunikationsbelastungen vermindern dann
nicht nur den Durchsatz, sondern kénnen indirekt (iiber die CPU-Wartezeiten) auch die Antwortzeiten
beeintrachtigen.

Wiederholungsfaktor

Wenden wir uns jetzt genauer dem Riicksetzverhalten zu. Hierfiir ist in Abb. 15.3 der Wiederholungs-
faktor Q fiir TR-FOCC1 gezeigt, wobei neben dem Mittelwert auch der fiir Lese- und Anderungs-TA
getrennt bestimmte Wert angezeigt ist. Fiir Lese-TA ergab sich dabei natiirlich stets der Wert Q=1, da
wegen Konsistenzebene 2 keine Riicksetzungen von Lesern vorkommen. Dies fijhrte auch zu einer
deutlichen BeeinfluBung des mittleren Wiederholungsfaktors, der wesentlich unter dem der Update-TA
liegt, fiir die es zu sehr hohen Riicksetzraten kam. Wie zu erwarten, steigt die Riicksetzhdufigkeit mit
Zunahme der Parallelitit in allen Fillen stark an, wobei fir Anderungs-TA der Wiederholungsfaktor
bei P=16 Werte zwischen 2 und 2.5 erreicht. Dies besagt, daB sehr viele Update-TA auf ihr Restart-
Limit 2 stieBen und mehr als zweimal ausgefiihrt werden muBten. Die angegebenen Wiederholungs-
faktoren sind dabei v.a. im Mehrrechner-Fall sogar noch zu gering, da das Simulationsende meist
durch vollstindige Bearbeitung der Lese-TA ausgeldst wurde, wihrend viele Anderungs-TA noch
nicht erfolgreich zu Ende gekommen waren. Das gleiche traf auch fiir die TR-FOCC2-Variante zu,
bei der die Q-Werte auch nicht viel besser ausfielen; hier lagen mit zunehmender Rechneranzahl und
wachsender Parallelitit immer mehr Kill-Kandidaten vor, die auf ihre Zulassung warteten. Trotzdem
zeigen die angegebenen Werte bereits die Untauglichkeit der Token-Ring-Protokolle fiir Anwendun-
gen mit hoherer Anderungs- und Konflikthaufigkeit.

Der vorzeitige Simulationsabbruch ist auch einer der Griinde dafiir, daB die Q-Werte beim Ubergang
vom zentralen Fall zu N=2 zum Teil (P=8,16). sogar zuriickgingen. Dies ist daneben auch dadurch
bedingt, daB8 mit Zunahme von N und P aufgrund der hiufigeren Kill-TA immer mehr TA bereits in
ihrer Lesephase abgebrochen wurden und nicht erst bei TA-Ende. Da bei einer frithzeitigen Zuriick-
setzung nicht die gesamte TA wiederholt werden muB, ergibt sich somit natiirlich eine geringere
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Abb. 15.3: Entwicklung des Wiederholungsfaktors (TER, TR-FOCC1)

Erhohung des Wiederholungsfaktors. Als weitere Ursache fiir die relativ giinstigen Q-Werte im Mehr-
rechner-Fall kommt auch die Lastverteilung in Frage, die sich giinstig auf die Riicksetzhdufigkeit aus-
wirken kann. Vergleicht man niimlich z.B. die Anzahl von Riicksetzungen bei N=1/P=8 und
N=2/P=4, wobei jeweils praktisch alle Update-TA erfolgreich bearbeitet werden konnten, so ergeben
sich fiir TR-FOCC1 trotz gleicher Gesamtparallelitit 329 Riicksetzungen im 1-Rechner-Fall (davon
122 bereits in der Lesephase), fiir N=2 dagegen nur 117 (18 in der Lesephase). Da die Routing-
Strategie fiir die Token-Ring-Protokolle nicht variiert wurde, kann aus diesem Beispiel jedoch kein
genereller EinfluB auf die Riicksetzraten abgeleitet werden.

Antwortzeitauswirkungen

Wie Abb. 15.4 zeigt, bewirken die hohen Riicksetzraten auch deutlich schlechtere Antwortzeiten fiir
Update-TA im Vergleich zu Lese-TA, v.a. bei Parallelitit 8 und 16. Dies ist in geringerem Umfang
auch durch die Wartezeiten auf das Token (Validierung) sowie die notwendige Log-E/A bedingt.
Wiihrend fiir Update-TA die Antwortzeiten mit zunehmender Rechneranzahl immer schlechter wer-
den, ergibt sich fiir Leser nur beim Ubergang von einem auf zwei Rechnern eine Verschlechterung,
wiihrend bei drei und vier Rechnern sogar wieder leichte Antwortzeitverbesserungen (gegeniiber N=2)
auftreten. Dies geht v.a. auf die CPU-Wartezeiten zuriick, welche wegen der hohen Rechneraus-
lastung v.a. fiir Lese-TA die Antwortzeiten weitgehend bestimmen. Diese Wartezeiten sind im Mehr-
rechner-Fall wegen der starken Kommunikationsbelastungen, die hichste Prioritit bei der CPU-Zutei-

lung besitzen, hoher als bei einem Rechner, nehmen jedoch bei zunehmender Rechneranzahl wieder
etwas ab.

Zur genaueren Klirung des Antwortzeitverhaltens zeigt Abb. 15.5 die Aufschliisselung der Bear-
beitungszeiten fir Update-TA. Bei allen Antwortzeitanteilen ist zu beachten, daB hierin auch der
Zeitbedarf fiir die abgebrochenen TA-Ausfiihrungen beriicksichtigt ist, wodurch sich z.B. die Unter-
schiede fiir die CPU-Belegungszeit pro Bearbeitungseinheit ergeben (unterstes Feld). Man erkennt,
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Abb. 15.4: Antwortzeiten von Lese- und Anderungs-TA (TER, TR-FOCC1)

daB auch fiir die Anderungs-TA wegen der hohen CPU-Auslastung der iiberwiegende Antwortzeitan-
teil auf das Warten der CPU-Zuteilung entfillt, wobei dieser Anteil im Mehrrechner-Fall wegen der
Kommunikationsvorginge besonders hoch liegt. Einen vergleichsweise geringen EinfluB nehmen
dagegen synchronisationsbedingte Verzogerungen (Validierung, Wartezeit bis zum Eintreffen des
Tokens, Blockierung von eventuell zu #ndernden Seiten) sowie Seitenanforderungen. Dieser Anteil
ist im Mehrrechner-Fall v.a. durch die Wartezeit auf das Token bestimmt und vergroBert sich daher
auch mit zunehmender Rechneranzahl. Da aber hier das Token schnellstmoglich zirkuliert, ergaben
sich fiir die untersuchten Konfigurationen keine nennenswerten Antwortzeitverschlechterungen.

EinfluBl einer Token-Verzogerung

Da nach obiger Analyse der v.a. bei zwei und drei Rechnern durch die schnellen Token-Umlaufzeiten
verursachte hohe Kommunikations-Overhead die schlechten Durchsatz- und Antwortzeitergebnisse
r}laBgeblich mitverursacht hat, wurden die Simulationen zusitzlich mit unterschiedlichen Token-
Verzogerungen durchgefiihrt. Die fiir eine Token-Verzogerung von 5, 10 und 20 ms pro Rechner bei
TR-FOCCI1 erreichten Durchsatzresultate sind in Abb. 15.7 dargestellt. Die Verzogerungszeit bein-
haltet dabei nicht den Zeitbedarf zum Empfangen, Abarbeiten bzw. Senden des Bucks.

Die Durchsatzkurven zeigen fiir die verschiedenenen Verzogerungswerte offenbar ein etwas unein-
heitliches Bild. Trotzdem ist zu erkennen, daB die Durchsatzverbesserungen durch Verzogern der
Bucks im Zwei-Rechner-Fall am grofiten ausfallen, um mit zunehmendem N immer kleiner zu
werden. Bei vier Rechnern konnen Verbesserungen nur noch bei Parallelitit 16 erzielt werden. Trotz
der Durchsatzsteigerungen werden die Primary-Copy-Ergebnisse keineswegs erreicht, da durch das
Verzogern des Tokens zwar der Kommunikations-Overhead deutlich reduziert werden konnte (s.u.),
nicht aber die Riicksetzhiufigkeit.

Zur Klirung des Durchsatzverhaltens zeigt Tab. 15.2 einige mit der Token-Verzdgerung TV in
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Abb. 15.6: Antwortzeitaufteilung fiir Update-TA (TER, TR-FOCC1, TV = 10 ms)

Zusammenhang stehende Simulationsergebnisse (fiir P=8 und TV = 0, 5 und 20 ms). Dies sind die
mittlere Umlaufzeit des Tokens, die mittlere Anzahl von Validierungsauftrigen pro Umlauf, die
durchschnittliche CPU-Gesamtauslastung sowie die kommunikationsbedingte CPU-Auslastung.

Die Tabelle verdeutlicht, daB die mit Erhéhung der Token-Verweilzeit einhergehende Verlingerung
der Umlaufzeiten zu einer erheblichen Reduzierung des Kommunikations-Overheads fiihrt. Die
Einsparungen treten v.a. bei zwei Rechnern verstirkt auf, da hier der Token-bedingte Anteil an den
Kommunikationsbelastungen am hochsten ist und - bei gleicher Token-Verzogerung - von allen
Mehrrechner-Fillen die kiirzesten Umlaufzeiten vorliegen. Dies fiihrte dazu, daB die Durchsatzverbes-
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TV N=i N=3 N=4
mittl. Token-Umlaufzeit 9.9 ms 15.9 ms 22.6 ms
0 ms #validier. pro Umlauf 0.28 0.64 .22
CPU-Auslastung Gesamt 99.8 %4 99.5 % 99.1 7%
" Kommunikation 38.0 % 30.5 7 28.0 %
mittl. Token-Umlaufzeit 21.1 ms 33.2 ms 44.7 ms
5 ms #ivalidier. pro Umlauf 0.72, 1.35, 2.30
CPU-Auslastung Gesamt 95.6 %4 94.5 7 91.8 %
" Kommunikation 20.4 % 21.2 % 21.6 %
mittl. Token-Umlaufzeit 53.7 ms 79.6 ms 105.0 ms
20 ms #validier. pro Umlauf 1.78, 2.99, .76,
CPU-Auslastung Gesamt 84.4 7 83.1 % 76.1 %
" Kommunikation 9.8 % 13.8 %4 15.3 %4

Tab. 15.2: EinfluB der Token-Verzogerung auf ausgewihlte MeSgi58en (TER, TR-FOCCI, P=8)

serungen im Mehrrechner-Fall fiir N=2 besonders groB waren und mit zunehmender Rechneranzahl
zuriickgingen. Es fdllt auch auf, daB bereits bei einer Token-Verzogerung von 5 ms (pro Rechner),
v.a. aber bei 20 ms, der Kommunikations-Overhead mit zunehmender Rechneranzahl wieder zu-
nimmt. Dies geht darauf zuriick, daB mit wachsender Verzégerung die durch das zirkulierende Token
verursachten Kommunikationsbelastungen immer geringer an dem Gesamtkommunikationsaufwand
beteiligt sind. Stattdessen wird der Kommunikations-Overhead, insbesondere fiir drei und vier
Rechner, zunehmend durch die Broadcast- und Page-Request-Nachrichten bestimmt, deren absolute
Héufigkeit bei hoherer TA-Rate auch steigt. Die Erhdhung der Token-Verzégerung bewirkt daneben,
daB pro Umlauf immer mehr Validierungsauftriige anstehen, so daB sich durch die vermehrten Vali-
dierungen die Umlaufzeiten noch etwas erhohen.

Die stark erhohten Token-Umlaufzeiten fiihrten jedoch auch zu einer deutlichen Zunahme der Warte-
zeit bis zum Eintreffen des Tokens. Dies betrifft alle Anderungs-TA, deren erfolgreiche Validierung
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nicht gesichert ist (also jede, auBler der ’goldenen’ TA bei TR-FOCC?2); ihre Antwortzeiten verldngern
sich pro Validierung im Mittel um etwa 1 1/2 Token-Umlaufzeiten. Wegen der Kiirze und Hiufigkeit
der Update-TA bei TER verursachte die Erhdhung der Umlaufzeiten einen Riickgang der CPU-Aus-
lastung, da immer mehr validierungsbereite Anderer auf das Eintreffen des Tokens warten; die durch
Riickgang des Kommunikations-Overheads frei werdenden CPU-Kapazititen konnten v.a. bei gerin-
gerer Parallelitdt nicht (P=4) oder nur teilweise (P=8) genutzt werden. So ergaben sich, wie Abb. 15.7
zeigt, fiir P=4 fiir jeden Verzogerungswert schlechtere Durchsatzergebnisse als ohne Token-Verzige-
rung, wobei die Einbulen mit Zunahme der Umlaufzeiten (also mit wachsender Token-Verzogerung
als auch mit steigender Rechneranzahl) zunahmen. Erst fiir Parallelitit 16 konnten die CPUs wieder
hoch ausgelastet werden (97-100 %), so daB hier der deutliche Riickgang des Kommunikations-
Overheads zu den grofiten Durchsatzsteigerungen fiihrte. Fiir P=16 wurden daher auch mit zuneh-
mender Token-Verzogerung immer bessere Durchsatzergebnisse erreicht, wodurch es zu den Kurven-
iiberschneidungen in Abb. 15.7 kam. Allerdings werden v.a. fiir Parallelitit 16 die Durchsatzwerte
mit wachsender Token-Verzogerung dadurch begiinstigt, dal durch die zunehmenden Blockierungen
der Update-TA bis zum Abbruch der Simulation der abgearbeitete Lastanteil immer mehr von Lese-
TA bestimmt ist. Die tatséichlichen Durchsatzverbesserungen sind daher v.a. bei den Token-
Verzogerungen von 10 und 20 ms etwas geringer einzustufen.

Die Token-Verzogerung fithrte auch zu einer Verbesserung der (hohen) Antwortzeiten, da diese
zuvor weitgehend durch CPU-Wartezeiten bestimmt waren, welche sich durch den Riickgang der
Kommunikationsbelastungen deutlich verringerten. Dies gilt v.a. fiir Lese-TA, bei denen es mit Zu-
nahme der Token-Verzdgerung wegen der sinkenden CPU-Wartezeiten zu einer stetigen Antwortzeit-
verkiirzung kommt. Fiir Update-TA werden dagegen ab einem gewissen Verzogerungswert (hier meist
10 ms) die Verringerungen der CPU-Wartezeiten wieder durch die Zunahme der Token-Wartezeiten
iibertroffen, so daB sich bei weiter zunehmender Token-Verzégerung die Antwortzeiten wieder ver-
schlechtern. Die Antwortzeiten von Lese-TA allein liegen zwar besser als beim Primary-Copy-Sperr-
verfahren, bei Beriicksichtigung der Anderungs-TA ergeben sich jedoch schlechtere Werte.

Analog zu Abb. 15.5 zeigt Abb. 15.6 die Antwortzeitaufteilung fiir Update-TA bei einer Token-Ver-
zogerung von 10 ms. Der Vergleich der beiden Abbildungen zeigt, daB die Antwortzeiten durch
Verzogerung des Tokens wegen des Riickgangs der CPU-Wartezeiten deutlich verkiirzt wurden.
Dagegen ist fiir den Antwortzeitanteil zur Synchronisation (Token-Wartezeit, Validierung) bzw. fiir
Page-Requests ein starker Anstieg zu verzeichnen, der mit wachsendem N immer mehr zunimmt. Die
Verzogerungen nehmen dabei auch mit wachsendem P zu, da wegen der hiufigeren Riicksetzungen
eine TA immer ofter validieren muf}, um zum Ende zu kommen.

15.1.2 Ergebnisse bei DOD

Die fiir DOD erzielten Durchsatz- und Antwortzeitresultate sind in Abb. 15.8 bzw. 15.9 dargestelit.
Neben den Werten fiir das Primary-Copy-Verfahren und den beiden Token-Ring-Protokollen fiir
Konsistenzebene 2, wurden fiir TR-FOCC1 die Simulationen zusitzlich noch mit Konsistenzebene 3
durchgefiihrt. In diesem Fall validieren sich Update-TA bekanntlich gegeniiber allen laufenden TA
und nicht nur gegentiber anderen Anderern. Fiir die Token-Ring-Protokolle wurde zunichst wieder
auf eine kiinstliche Verzégerung des Tokens verzichtet (TV = 0). Die Ergebnisse fiir PCL liegen
etwas iiber denen in Kap. 14 gezeigten, da zur Ermiglichung eines fairen Vergleichs mit den opti-
mistischen Protokollen (512 Seiten Systempuffer, 128 Seiten TA-Pufferbereich) die Systempuffer-
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groBe pro Rechner von 512 auf 600 Seiten erh6ht wurde.

BPS

! "
- 2013 R =
[ 2161 'Vl;—:n
. 2078 <2
L e

2000 | v
L 1715 19
[ 1834 17 5‘\1‘
1 1497 _x /I_:E 738
. 1236 " A
. 828 ol 31 1267

1000 F 823 _ %::;
[ 556 2 821
: -V 769
496

n [ L 3 L I} L L L s L s 1 L

1)4 1}8 1/‘15 2/.4 2/8 2716 3/4 3/B 3/16 4/4 4/8 ?{//}’B

Abb. 15.8: Durchsatzresultate fiir DOD (ohne FPA/DBTT-Synchronisation)
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Abb. 15.9: Antwortzeitergebnisse fiir DOD (ohne FPA/DBTT-Synchronisation)

Man erkennt, da auch fiir DOD, trotz der weit geringeren Anzahl von Schreibzugriffen als bei TER,
das Primary-Copy-Sperrverfahren beim Durchsatz und bei den Antwortzeiten am besten abschneidet.
Allerdings wird auch deutlich, daB v.a. die beiden Token-Ring-Verfahren fiir Konsistenzebene 2, die
hier ebenfalls wieder relativ dicht beieinander liegen, im Mehrrechner-Fall mit steigendem N immer
ndher an die PCL-Werte herankommen und fiir vier Rechner kaum noch schlechter abschneiden. So
werden fiir N=4 und Parallelitdt 4 praktisch die gleichen Durchsatzwerte erreicht (2400 BPS), jedoch
ergibt sich bei P=16 noch ein Vorsprung von ca. 200 BPS fiir das Primary-Copy-Verfahren (2800 vs.
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2600 BPS). Ahnlich eng liegen die Antwortzeitwerte bei vier Rechnern zusammen, wenngleich auf-
grund einer unterschiedlichen Antwortzeitentwicklung. Bei den Token-Ring-Verfahren steigen die
Antwortzeiten zunichst beim Ubergang von einem auf zwei Rechner deutlich an, werden danach aber
kontinuierlich besser. Fiir PCL dagegen nehmen die Antwortzeiten mit N leicht zu (aufgrund ver-
mehrter, externer Sperranforderungen bzw. wachsenden Sperrwartezeiten).

Bei den beiden Token-Ring-Varianten zeigten sich erst bei hoherer Parallelitit nennenswerte Unter-
schiede. Dabei verursachte die pessimistischere Strategie TR-FOCC2 weniger Riicksetzungen und
etwas bessere Durchsatzresultate, allerdings auf Kosten hoherer Antwortzeiten fiir Anderungs-TA.
Dies geht darauf zuriick, daB mit wachsendem N und P immer mehr TA ihr Restart-Limit erreichten
(das auch hier bei zwei lag) und die Kill-Kandidaten immer linger auf die Zulassung als ’goldene’
TA warten muBiten. Trotz der geringeren Riicksetzhidufigkeit kam es allerdings fiir TR-FOCC2 meist
zu #hnlich hohen Q-Werten fiir Update-TA wie bei der aggressiveren TR-FOCC1-Alternative. Dies
lag daran, dafl bei TR-FOCC1 teilweise mehr als die Hilfte der Riicksetzungen bereits vor EOT
erfolgte, wiihrend bei TR-FOCC2 wegen der weit geringeren Anzahl von Kill-TA die meisten
(Abort-) TA erst wihrend der Validierung scheiterten und vollstindig wiederholt werden muBten.

Das mit zunehmendem N stetig besser werdende Durchsatz- und Antwortzeitverhalten der opti-
mistischen Verfahren war zum Teil schon bei TER erkennbar und kommt hier wegen der geringeren
Anderungs- und Konflikth#ufigkeit noch deutlicher zum Vorschein. Primire Ursache dafiir ist der
durch das Zirkulieren des ungebremsten Tokens eingefithrte Kommunikations-Overhead, der hier,
auch wegen der geringeren Riicksetzrate, noch stirker die Ergebnisse bestimmte. Wie Tab. 15.3, die
analog zu Tab. 15.1 aufgebaut ist, zeigt, liegt die kommunikationsbedingte CPU-Auslastung fiir
DOD bei zwei und drei Rechnern noch hoher als schon bei TER, obwohl wegen der kleineren Anzahl
von Update-TA bzw. der geringeren Anderungshiufigkeit weniger Kommunikations-Overhead durch
Broadcast-Nachrichten und externe Seitenanforderungen anfillt. Dafiir verursachte jedoch das krei-
sende Token hohere Kommunikationsbelastungen, da dessen Zykluszeit sich verkleinerte (auf 7.8 s
bei N=2 und 17.0 s fiir N=4). Dies geschah, weil einerseits wegen der wesentlich lingeren Update-
TA (der TA-Anteil von Anderern ist mit 46.5 % auch bei DOD recht hoch) eine geringere Vali-
dierungsfrequenz als bei TER zu bewiltigen war (pro Umlauf und Knoten im Durchschnitt nur noch
0.07 Validierungen bei N=2 und 0.39 bei N=4). Andererseits fiihrten die selteneren Broadcast- und
Page-Request-Nachrichten dazu, daB fiir das Senden und Empfangen der Bucks kiirzere CPU-Warte-
zeiten entstanden (alle kommunikationsbedingten CPU-Anforderungen besitzen gleiche Prioritit).

N=1 N= N=3 N=4

Gesamtauslastung (%) 87.8 99.2 97.6 99.1
- TA-Verarbeitung

a) erfolgreiche TA 71.0 45.3 51.2 59.2

b) gescheiterte TA 7.1 4.6 8.7 8.9

- E/A, 9.4 4.6 4.9 3.6

- Validierung 0.2 0.3 0.6 0.7

- Kommunikation - 46,64 32.2 26.7

a) Token/Buck - 42.3 26.6 18.9

b) Broadcast-Meldungen - 1.4 2.7 3.5

c) Page—Request/-Response - 0.7 2.9 4.3

Tab. 15.3: Mittlere CPU-Auslastung bei TR-FOCC1 (DOD, P=8, Konsistenzebene 2)

Der extrem hohe Kommunikationsaufwand bei zwei Rechnern fiihrte zu sehr hohen CPU-Wartezeiten
zur TA-Verarbeitung und verursachte die schlechten Antwortzeiten, v.a. bei Parallelitit 8 und 16.
Ebenso konnte fiir N=2 der Durchsatz im Vergleich zu einem Rechner kaum gesteigert werden. Erst
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die mit wachsender Rechneranzahl verursachte Verlingerung der Token-Umlaufzeiten bewirkte einen
deutlichen Riickgang der Kommunikationsbelastungen und schuf zunehmend CPU-Kapazititen zur
TA-Verarbeitung, die fir DOD wegen des hoheren Last-Anteils der Lese-TA v.a. bei Konsistenz-
ebene 2 weitaus effektiver als bei TER genutzt werden konnten. Fiir vier Rechner wurde so in etwa
der gleiche Kommunikations-Overhead wie fiir das Primary-Copy-Sperrverfahren erreicht; durch die
hidufigeren TA-Riicksetzungen ergab sich jedoch ein etwas geringerer Durchsatz fiir die Token-Ring-
Protokolle.

ErwartungsgemiB ergaben sich fiir das Konsistenzebene 3 unterstiitzende Token-Ring-Verfahren die
schlechtesten Durchsatz- und Antwortzeitresultate, wobei die Verschlechterungen sich mit zunehmen-
dem P und N vergroflern. Insbesondere bei vier Rechnern wurden extreme Riicksetzhdufigkeiten ver-
zeichnet, obwohl auch hier bis zum Simulationsende noch viele, schon mehrfach gescheiterte TA
nicht abgeschlossen werden konnten. So kam es fiir N=4 und P=8 zwar ’nur’ zu einem Wieder-

holungsfaktor von 1.69, jedoch betrug der Q-Wert fiir Update-TA bei Simulationsende bereits 3.17
und fiir Lese-TA 1.41.

Auch fiir die Token-Ring-Verfahren mit Konsistenzebene 2 zeigten sich starke Nachteile fiir Update-
TA, fiir die der Wiederholungsfaktor zum Teil Werte iiber 2 annahm und entsprechend schlechte
Antwortzeiten verursachte. Fiir Lese-TA, die bis auf wenige Seitenanforderungen und kurzzeitige
Wartezeiten wegen zu dndernder Seiten, praktisch ungehindert abliefen, ergaben sich bessere Ant-
wortzeiten als fiir das Primary-Copy-Sperrverfahren, bei dem Lese-TA langen Wartezeiten aufgrund
von Schreibsperren unterworfen sein konnen. Da bei DOD Lese-TA, die zum Teil iiber 1000 Refe-
renzen vornehmen, den weitaus groften Teil der Last auf sich vereinen, ergaben sich auch fiir den
mittleren Wiederholungsfaktor geringe Werte von maximal 1.24, wodurch die bereits ohne Token-
Verzogerung v.a. bei vier Rechnern relativ giinstigen Ergebnisse ermoglicht wurden.

EinfluBl einer Token-Verzogerung

Die Durchsatzauswirkungen einer Token-Verzogerung bei DOD sind fiir TR-FOCC1 in Abb. 15.10
dargestellt, wobei hier fiir die Token-Verzégerung TV 5, 20 und 50 ms eingestellt wurden. Im 4-
Rechner-Fall wurden einige MeBwerte weggelassen, da sich mit zunehmender Token-Verzégerungen
zu grofle Verzerrungen durch das vorzeitige Beenden der Simulation ergaben. In diesen Fillen wurden
weniger als die Hilfte der Update-TA erfolgreich bearbeitet, wobei die verringerte Beriicksichtigung

der Anderer zum Teil dazu fiihrte, daB trotz Zunahme der Parallelitit eine geringere Riicksetzrate
wvorkam.

Man erkennt, daB durch die Token-Verzogerung bei DOD der Durchsatz in den meisten Fillen
gesteigert werden konnte, wobei die relativen Verbesserungen hoher als bei TER (Abb. 15.6) ausfal-
len. In Ubereinstimmung mit den Beobachtungen bei TER nehmen auch hier die Durchsatzver-
besserungen mit wachsender Parallelitit zu und mit steigender Rechneranzahl ab. Denn die lingeren
Token-Wartezeiten, die sich mit wachsendem N erhéhen, fiihren v.a. bei niedriger Parallelitit zu einer
relativ geringen CPU-Nutzung. Zudem nahm der Kommunikationsaufwand bereits ohne Verzdgern
des Tokens mit Erhdhung der Rechneranzahl ab, so da das Optimierungspotential mit Anstieg von N
zunehmend kleiner wird. Aufgrund der geringeren Validierungsfrequenz als bei TER, kam es jedoch
nur fiir 4 Rechner und P=4 durch die Token-Verzogerung zu einer Durchsatzverschlechterung. Mit
wachsender Parallelitit konnten die durch die Token-Verzogerung frei gewordenen CPU-Kapazitiiten
zunehmend besser genutzt werden, wobei sich die Durchsatzsteigerungen v.a. bei P=16 mit wachsen-
dem TV-Wert vergroBerten. Fir TV=50 ms ging z.B. die kommunikationsbedingte CPU-Auslastung
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Abb. 15.10: Durchsatz in Abhingigkeit der Token-Verzogerung (DOD, TR-FOCC1)

auf ca. 5 % fiir zwei und 8.5 % fiir vier Rechner zuriick. Diese im Vergleich zu PCL wesentlich
geringeren Kommunikationsbelastungen flihrten dazu, daB trotz der Riicksetzungen die Durchsatz-
werte des Primary-Copy-Sperrverfahren in den meisten Féllen nahezu erreicht wurden.

Der starke Riickgang des Kommunikations-Overheads bei Einsatz einer Token-Verzdgerung verur-
sachte bei DOD wegen der Dominanz der Lesezugriffe noch groBere Antwortzeitverbesserungen als
schon bei TER (erhebliche Verringerung der CPU-Wartezeiten). Die Antwortzeiten lagen dabei in
vielen Fillen sogar besser (bis zu 10 %) als beim Primary-Copy-Sperrverfahren. Die Zunahme der
Token-Wartezeiten wirkte sich fiir die im Vergleich zu TER wesentlich lingeren Update-TA oft
weniger auf die Antwortzeiten aus als die mit Erh6hung der Token-Verzogerung einhergehende Ver-
ringerung der CPU-Wartezeiten. Die Verkiirzung der Antwortzeiten resultierte schlieflich auch in
einer leichten Abnahme der Konflikthdufigkeit und damit der Riicksetzrate.

15.1.3 Zusammenfassende Bewertung

In diesem Abschnitt wurde das Leistungsverhalten zweier optimistischer Token-Ring-Protokolle
(FOCC) analysiert ind mit dem Primary-Copy-Sperrverfahren verglichen. Die deutlichen Resultats-
unterschiede fiir die beiden betrachteten TA-Lasten, die v.a. hinsichtlich der Anderungs- und Kon-
flikthaufigkeit Unterschiede aufweisen, bestitigte die im Vergleich zu Sperrverfahren geringe Univer-
salitdt des optimistischen Ansatzes. So konnten die Token-Ring-Verfahren lediglich bei der von
Lesezugriffen dominierten TA-Last DOD in den Leistungsbereich des Primary-Copy-Sperrverfahrens
vorstoflen. Dies war zudem im wesentlichen erst durch die Beschriinkung auf Konsistenzebene 2, bei
der Lese-TA stets in der ersten Ausfithrung erfolgreich zu Ende kommen (4.2.4, 10.3), mdglich
geworden (*). Bei Lasten mit héiufigeren Anderungen (oder bei Konsistenzebene 3) kinnen wegen
einer intolerierbar hohen Riicksetzrate die Durchsatz- und Antwortzeitwerte des Primary-Copy-
Verfahrens in keiner Weise erreicht werden.
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Obwohl von beiden FOCC-Alternativen (TR-FOCC1 und TR-FOCC2) zyklische Restarts vermieden
werden konnen, bieten sie bei hoherer Konfliktwahrscheinlichkeit fiir gefihrdete TA keine befriedi-
gende Losung. Bei TR-FOCC1 treiben mehrere gleichzeitig zugelassene Kill-TA durch gegenseitige
Invalidierungen die Riicksetzhdufigkeiten immer mehr in die Hohe, wihrend die TR-FOCC2-Alter-
native, bei der jeweils hochstens eine Kill-TA zugelassen wird, fiir einen hohen Lastanteil zu einer
Sequentialisierung der TA-Verarbeitung fithren kann. Die mit Zunahme der Rechneranzahl und
Parallelitit sich erhtohende Konfliktrate fiihrt dann bei TR-FOCC2 zu einer steigenden Anzahl von
Kill-Kandidaten, so daB sich die Zulassung als ’goldene’ TA oft um mehrere TA-Ausfiihrungen
verzégert. Diese Effekte konnten in der Simulation v.a. im Mehrrechner-Fall wegen der vorzeitigen
Beendigung nicht einmal vollkommen erfaflt werden, dennoch waren die Resultate auch so eindeutig.
Die Riicksetzhéufigkeiten bei TER waren zudem noch dadurch begiinstigt, daB} in dieser Last nur sehr
kurze TA vorliegen.

Um wenigstens fiir konfliktarme Anwendungen ein ausreichendes Leistungsverhalten zu erméglichen,
stellte sich die Kontrolle der Token-Verweilzeiten als unabdingbar heraus. Denn v.a. bei geringer
Validierungshédufigkeit fiihrt ein ungebremstes Token zu einem extrem hohen Kommunikations-
Overhead, der umso hoher ausfillt, je schneller die Umlaufzeiten sind. Daher ergeben sich z.B.
gerade bei effizienten Kommunikationsoperationen oder bei geringer Rechneranzahl enorme Kommu-
nikationsbelastungen. Da durch die hiufigen Kommunikationsvorginge auch die CPU-Wartezeiten
stark zunehmen, ist eine Verzogerung des Tokens zur Verbesserung von Durchsatz und Antwortzeiten
gleichermaflen von Bedeutung. Allerdings fiihrt eine Verzogerung des Tokens wegen der Erhohung
der Wartezeiten fiir validierungsbereite TA v.a. bei niedrigerer Parallelitit und hoherer Rechneranzahl
leicht zu einem Durchsatzriickgang, da dann die CPU oft nur in geringerem MaBe effektiv genutzt
werden kann. AuBlerdem wirken sich verldngerte Umlaufzeiten natiirlich auch auf die Antwortzeiten
fiir Update-TA aus, wenngleich hier (v.a. fiir lingere TA) ein Kompensationseffekt durch die mit
Riickgang der Kommunikationsbelastungen erméglichte Verkiirzung der CPU-Wartezeiten zu beob-
achten war.

Dies war auch einer der Griinde dafiir, dal die den Token-Ring-Verfahren nachgesagten Probleme
beziiglich der modularen Wachstumsfihigkeit bei den hier untersuchten Konfigurationen nicht besti-
tigt werden konnten (wesentlich trug dazu natiirlich auch bei, daB die sich in der Mehrzahl befind-
lichen Lese-TA von den Token-Umlaufzeiten nicht direkt betroffen sind). Vielmehr zeigte sich, daB
durch die Steuerung der Token-Verweilzeiten der Kommunikationsaufwand zur Synchronisation sehr
klein gehalten werden kann, insbesondere wenn mit einem Buck mehrere Validierungsauftrige
zugleich iibertragen werden. V.a. fiir mehr als zwei Rechner konnte so der synchronisationsbedingte
Kommunikationsaufwand unter den des Primary-Copy-Verfahren gebracht werden, fiir das in dieser
Hinsicht eine groflere Abhingigkeit zur Rechneranzahl und den Lastcharakteristika festzustellen ist.
Probleme, die bei einer zu hohen Token-Verzogerung bzw. durch die serielle Validierung einer TA in
mehreren Knoten entstehen konnen (9.1), traten wegen den relativ geringen TA-Raten (nur bis zu 110
TA/s bei TER) hier nicht auf. Auch der mit der Rechneranzahl quadratisch zunehmende Validierungs-
aufwand fiel hier kaum ins Gewicht, da einerseits wegen Konsistenzebene 2 Lese-TA bei der

* Die Simulationsergebnisse der optimistischen Verfahren fiir Konsistenzebene 2 spiegeln dariiber hinaus den
*best case’ wider, bei dem fiir Lese-TA keinerlei Wiederholbarkeit von Lesevorgéngen zugesichert wird. Bei
den Sperrverfahren mit kurzen Lesesperren ist dagegen wenigstens fiir die Dauer der Lesesperre (in der Si-
mulation die Zeit zwischen Fix- und Unfix-Aufruf) ’cursor stability’ gewahrleistet.
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Validierung unberiicksichtigt bleiben konnten und zum anderen, da durch die effiziente Realisierung
pro Validierung nur ein geringer CPU-Bedarf anfiel.

Nachteilig im Vergleich zum Primary-Copy-Sperrverfahren schlidgt der Kommunikationsaufwand zur
Behandlung des Veralterungsproblems bzw. zum Austausch geénderter Seiten zu Buche. Wihrend bei
PCL diese Aufgaben ohne zusitzliche Nachrichten gelost werden, ergibt sich bei den Token-Ring-
Protokollen, wie bei allen optimistischen Verfahren, ein mit der Rechneranzahl steigender Kom-
munikationsbedarf fiir Seitenanforderungen und Broadcast-Nachrichten. Dieser Mehraufwand
liegt umso hoher, je groBer der Anteil von Anderungsoperationen bzw. Anderungs-TA ist. Im Gegen-
satz zu den asynchronen Broadcast-Meldungen, die nach dem EOT (Abort) der Update-TA verschickt
werden, sind Seitenanforderungen synchrone Nachrichten, die direkt in die TA-Antwortzeiten ein-
gehen. Diese Verzogerungen sind dabei zwar geringer als beim Einlesen der Seite von Platte, dafiir
fillt aber fiir die Kommunikationsvorgénge i.a. ein hoherer CPU-Aufwand als fiir eine E/A an. Aus
den Abhingigkeiten zur Rechneranzahl bzw. dem TA-Profil ergibt sich bei den optimistischen Proto-
kollen fiir das AusmaB an Seitenanforderungen (wie fiir die E/A-H#ufigkeit) auch eine Abhingigkeit
zur Lastverteilung. Hier konnten die Token-Ring-Verfahren von der fiir PCL erstellten Routing-
Strategie profitieren, mit der eine moglichst hohe rechnerspezifische Lokalitit angestrebt wird.

Exkurs

Die relativ guten Ergebnisse der FOCC-Protokolle fir DOD waren, wie erwihnt, v.a. darauf
zuriickzufiihren, daB Lese-TA bei Konsistenzebene 2 nahezu unsynchronisiert abgearbeitet wurden.
Wegen der Anderungen in privaten Kopien konnten sie nimlich, bis auf kurzzeitige Verzoégerungen
fiir zu dndernde Seiten wihrend der Validierungs- und Schreibphasen, stets auf die ungeinderte Seite
zugreifen. Damit ergaben sich fiir Lese-TA trotz der Seitenanforderungen bessere Antwortzeiten als
beim Primary-Copy-Sperrverfahren, bei dem auch bei der Leseoptimierung fiir Lese-TA externe
Sperranforderungen sowie v.a. Sperrkonflikte mit Update-TA (lange X-Sperren) vorkommen, welche
die Bearbeitungszeiten erhohen. Eine schnelle Abwicklung der Lese-TA wirkt sich dann natiirlich
auch positiv auf den Durchsatz aus.

Aufgrund dieser Beobachtungen liegt es nahe, bei Konsistenzebene 2 auch fiir das Primary-Copy-
Sperrverfahren eine dhnliche Behandlung fiir Lese-TA wie bei den optimistischen Verfahren zu
unterstiitzen. Eine mogliche Realisierung sieht z.B. vor, daB sich Update-TA sowie Lese-TA, die Wert
auf ’cursor stability’ legen, wie bisher durch Setzen von langen X- und (kurzen) R-Sperren synchro-
nisieren; alle Anderungen werden jedoch auf privaten Kopien vorgenommen. Lese-TA, die keinen
Wert auf Wiederholbarkeit ihrer Zugriffe legen, greifen stets ohne Setzen von Sperren auf die unge-
dnderten Versionen zu, wobei es hochstens wihrend dem Einbringen lokaler Anderungen (’Schreib-
phase’) zu kurzzeitigen Verzdgerungen kommt. Neben einem nahezu vélligen Wegfall von Sperr-
wartezeiten, kommt es fiir diese Lese-TA auch zu Kommunikationseinsparungen, da keine Sperren
angefordert werden. Die Bereitstellung der aktuellen Seite 148t sich ohne Mehraufwand verglichen mit
dem bisherigen PCL-Protokoll erreichen: residiert nimlich die zu lesende Seite im lokalen System-
puffer und liegt ein Sperrkontrollblock mit X-POSSIBLE="false’ (Leseautorisierung, s. 7.2) in der
lokalen Sperrtabelle vor, dann ist die Aktualitdt der Seite gesichert. Bei fehlender Leseautorisierung
wird das Objekt beim PCA-Rechner angefordert (diese Kommunikation wire auch beim urspriing-
lichen PCL-Protokoll zur Anforderung der R-Sperre notwendig gewesen).

In der ’Schreibphase’ einer Update-TA werden zunichst die Anderungen gesichert und anschlieSend
in den lokalen Systempuffer eingebracht. Nur fiir diese kurze Zeit wird die Schreibmenge fiir lokale
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Lese-TA blockiert. Danach werden die Anderungen mit Freigabe der Schreibsperren an den PCA-
Rechner gesendet. Wegen der Zeitverzégerung zwischen dem Log-Vorgang, mit dem der Erfolg der
Update-TA feststeht, und dem Eintreffen der Anderungen beim PCA-Rechner, ist es mdglich, daB der
PCA-Rechner einer Lese-TA eine minimal veraltete Objektversion anbietet. Dies war auch bei den
optimistischen Verfahren wegen des Sendens der Broadcast-Nachricht nach dem EOT der Update-TA
moglich und sollte fiir die betroffenen Lese-TA akzeptabel sein (geringere Konsistenzanforderung).
Insgesamt lassen sich mit der skizzierten Vorgehensweise auch beim Primary-Copy-Sperrverfahren
fiir Konsistenzebene 2 Lese-TA weitgehend unsynchronisiert bearbeiten, wobei noch weniger Sei-
tenanforderungen als beim optimistischen Ansatz zu erwarten sind, wenn der eigene Rechner die PCA
fiir die meisten Zugriffe besitzt. Durch die Reduzierung der Konflikt- und Kommunikationshiufig-
keit konnen so auch fiir das Primary-Copy-Verfahren Durchsatz und Antwortzeiten weiter verbessert
werden. Die bisherigen Konzepte, wie Nutzung der PCA-Verteilung, Leseoptimierung oder integrie:te
Behandlung des Veralterungsproblems, werden natiirlich weiterhin effektiv eingesetzt.

15.2 Beurteilung der Synchronisationsverfahren unter zentraler Kontrolle

Fiir die drei implementierten Synchronisationsprotekolle unter zentraler Kontrolle (13.2.5) sollen die
wichtigsten Erkenntnisse hier nur zusammenfassend vorgetragen werden. Mehr ins Detail gehende
Angaben sind in /Sch88/ zu finden.

Ein genereller Nachteil der Verfahren sind die durch den zentralen Knoten eingefiihrten Verfiigbar-
keitsprobleme, die i.a. nur durch aufwendige ZusatzmaBinahmen im Normalbetrieb zufriedenstellend
geldst werden konnen. Weiterhin muB8 i.a. fiir die zentrale Synchronisierung neben den N Verarbei-
tungsrechnern ein zusitzlicher Rechner bereitgestellt werden, um eine moglichst schnelle Beant-
wortung der zeitkritischen Synchronisationsanfragen (Validierungs- bzw. Lock-Requests) zu garan-
tieren. Da dann beim Ergebnisvergleich mit den anderen Protokollen bei N Knoten fiir die zentralen
Verfahren ein Verarbeitungsrechner weniger zur Verfiigung steht, ergaben sich bereits dadurch deut-
lich schlechtere Resultate als z.B. beim Primary-Copy-Sperrverfahren. Aber auch bei gleicher Anzahl
der Verarbeitungsrechner wurden die PCL-Resultate meist nicht erreicht.

Fiir die weitere Diskussion werden die drei Verfahren getrennt behandelt.

BOCC+ mit zentraler Validierung und Preclaiming (ZV-BOCC+)

Dieses optimistische Protokoll schnitt von den drei Verfahren unter zentraler Kontrolle eindeutig am
besten ab; verglichen mit den Token-Ring-Verfahren ergaben sich bei gleicher Anzahl der Verarbei-
tungsrechner auch bessere Ergebnisse. In diesem Fall konnten fiir konfliktirmere Lasten auch die
Primary-Copy-Ergebnisse. erreicht bzw. leicht iibertroffen werden.

Das Verfahren profitierte ebenfalls stark davon, daB bei Konsistenzebene 2 Lese-TA bei der Validie-
rung nicht zu beriicksichtigen sind, so daB nur fiir Update-TA ein Validierungs-Auftrag bei EOT zum
zentralen Validierungsknoten zu schicken war. In Ubereinstimmung mit den Berechnungen aus 9.4
ergab sich auch ein geringerer Kommunikations-Overhead als bei den Token-Ring-Verfahren, bei
denen v.a. bei fehlendem Buck-Delay das Token vielfach zirkuliert, obwohl keine Validierungs-
auftrige vorliegen. Die Kommunikationsbelastungen fiir Seitenanforderungen sowie die Broadcast-
Meldungen entsprachen in etwa dem der Token-Ring-Verfahren, fielen aber auch nur bei hoherer
Anderungsfrequenz und mehr als zwei Rechnern ins Gewicht, zumal hier das Senden der Broadcast-
Nachrichten durch den zentralen Knoten vorgenommen wird (9.1).
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Neben dem geringeren Kommunikations-Overhead fiel gegeniiber den Token-Ring-Verfahren v.a.
eine signifikante Verringerung der Riicksetzhidufigkeit bzw. des Wiederholungsfaktors positiv ins
Gewicht. Dies ergab sich aus der verwendeten Preclaiming-Strategie fiir gescheiterte Update-TA, die
in der Simulation dazu fiihrte, daB die zweite Ausfiihrung einer zundchst gescheiterten TA stets er-
folgreich verlief (da bei der zweiten TA-Bearbeitung die gleichen Objekte referenziert werden). Da
zudem Lese-TA immer erfolgreich zu Ende kommen, iiberstieg der Wiederholungsfaktor nie den
Wert 1.4, wenngleich zum Teil iiber 70 % der Erstvalidierungen scheiterten. Bedingt durch die Riick-
setzungen bzw. durch (Sperr-) Wartezeiten wéhrend der Preclaiming-Phase ergaben sich auch bei
ZV-BOCCH+ fiir Anderungs-TA erheblich héhere Antwortzeiten als fiir Lese-TA. Jedoch blieben beim
Preclaiming die Verzogerungen fiir eine 1-mal gescheiterte Update-TA stets unter denen fiir eine
RL-mal (RL = Restart Limit) zuriickgesetzte Anderungs-TA bei TR-FOCC2 zur Zulassung als gol-
dene TA. Der Grund liegt darin, daB ein gleichzeitiges Preclaiming mehrerer TA moglich ist, solange
disjunkte Objektmengen betroffen sind, wihrend bei TR-FOCC2 jeweils nur eine Kill-TA zugelassen
wird. Allerdings wire prinzipiell auch bei dem Token-Ring-Verfahren eine Verfeinerung dahingehend
mdglich, daB Kill-Kandidaten ein Preclaiming durchfiihren und bei disjunkter Objektmenge gleichzei-
tig zugelassen werden.

Im Gegensatz zu den Token-Ring-Verfahren (ohne Verzogerung) und in Ubereinstimmung mit PCL
ergab sich fiir ZV-BOCC+ mit zunehmender Rechneranzahl (und Parallelitit) ein stetig steigender
Kommunikationsaufwand, bedingt durch die Zunahme an Validierungsanforderungen sowie der
Broadcast-Meldungen und Page-Requests. Dennoch war der zentrale Knoten auch bei vier Verarbei-
tungsrechnern nicht iiber 30 Prozent ausgelastet, wobei dort der Validierungsaufwand weit unter den
Kommunikationsbelastungen blieb. Verglichen mit dem Primary-Copy-Sperrverfahren ergaben sich
fiir TER mehr synchrone Nachrichten pro TA, da einerseits wegen des hohen Anteils von Update-TA
relativ viele Validierungsanforderungen anfielen und andererseits (v.a. fiir mehr als zwei Verarbei-
tungsrechner) vergleichsweise viele Seitenanforderungen vorkamen, die bei PCL bekanntlich vermie-
den werden. Bei Lasten mit geringerer Anderungshiufigkeit ergaben sich zwar oft weniger kommuni-
kationsbedingte Unterbrechungen als durch die Sperranforderungen bei PCL, dieser Vorteil wurde
jedoch v.a. fiir Update-TA durch die Riicksetzungen wieder weitgehend aufgebraucht.

Zentraler Lock-Manger mit Sole-Interest-Konzept und Leseoptimierung

Dieses Protokoll schnitt von den Verfahren unter zentraler Kontrolle am schlechtesten ab und konnte
die Ergebnisse des Primary-Copy-Sperrverfahrens, auch wenn der Zusatzaufwand fiir den zentralen
Sperrknoten unberiicksichtigt bleibt, in keiner Weise erreichen. Ein Grund war die weit héhere
Anzahl externer Sperranforderungen (Sole-Interest-Konzept), auBerdem wurde - wie bei den opti-
mistischen Verfahren - fiir die Losung des Veralterungsproblems ein Propagate-on-Demand-Ansatz
verwendet mit Broadcast-Meldungen der Update-TA und explizitem Anfordern von Seiten bei
anderen Rechnern. Ohne Leseoptimierung wiren die Ergebnisse vollig indiskutabel ausgefallen.

Ein besonders hoher Anteil externer Sperranforderungen ergab sich fir TER, da hier wegen der
hohen Konflikthdufigkeit ein hiufiger Entzug von Sole-Interest (bzw. Leseautorisierungen) zu ver-
zeichnen war und die Leseoptimierung nur wenig zum Zuge kam. Folgende Aufstellung verdeutlicht
die Sperranteile bei 2 bis 4 Verarbeitungsrechnern, die bei TER wegen Sole-Interest oder der Leseop-
timierung lokal behandelbar waren bzw. global angefordert wurden. Die Angabe in Klammer weist
den Sperranteil aus, der bei PCL nicht lokal synchronisiert werden konnte.
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N=2 N=3 N=4
Lokale Sperrvergabe:
Sole-Interest 63.5 % 33.6 % 23.6 %
Leseoptimierung 1.3 Z 15.7 % 16.2 %
Externe Sperrgew3hrung: 35.0 (2.5) Z 50.6 (13.2) %4 60.1 (24.0) %

Wegen der Synchronisierung auf Blockebene, mufBite bei dem ZLLM-Ansatz fiir den ersten Seitenzu-
griff pro Rechner in jedem Fall die Sperre extern angefordert werden, wodurch fiir TER auch schon
bei zwei Rechnern ein relativ hoher Anteil globaler Anforderungen entsteht. Allerdings hitte eine
Unterstiitzung von Sole-Interest auf Area-Ebene wahrscheinlich in den meisten Fillen auch keine
nennenswerten Verbesserungen erbracht, da nur selten ein Rechner fiir lingere Zeit allein auf einer
Area operierte. Bei TER wurden sogar auf Blockebene bis zu 35 % der Sole-Interest-Zuweisungen
(und bis zu iiber 50 % der Leseautorisierungen) wieder entzogen, ein Zusatzaufwand der die Ein-
sparungen deutlich relativiert und der beim Primary-Copy-Sperrverfahren vermieden wird. Allerdings
konnten bei den anderen Lasten wegen der Leseoptimierung (und der kurzen Lesesperren) auch beim
ZLM-Ansatz bei MIX50 bis zu 93 % (N=2), bei DOD bis zu 90 % und sonst bis zu 80 % der Sper-
ren lokal behandelt werden. Dennoch ergab sich meist eine mehr als doppelt so hohe Anzahl
externer Sperranforderungen pro TA als bei dem Primary-Copy-Sperrverfahren.

Die relativ héufigen Sperranfragen an den ZLM bewirkten auch eine wesentlich héhere Auslastung
des zentralen Knotens als bei dem BOCC+-Ansatz mit zentraler Validierung. So wurde fiir das zen-
trale Sperrprotokoll, trotz des wesentlich niedrigeren Durchsatzes, der zentrale Knoten bis zu iiber
80 % ausgelastet.

Integriertes Protokoll

Mit der Kombination der beiden zuvor besprochenen Protokolle, bei der eine TA entweder opti-
mistisch oder pessimistisch synchronisiert werden kann, ergaben sich trotz der gesteigerten Verfah-
renskomplexitdt nur in den wenigsten Fillen bessere Ergebnisse als mit dem ZV-BOCC+-Ansatz. Ein
Grund fiir das enttiuschende Abschneiden des Verfahrens bestand darin, daB das ZV-BOCC+-
Protokoll wegen der Preclaiming-Strategie de facto bereits einer Kombination aus optimistischem und
pessimistischem Ansatz entspricht und so zyklische Restarts (zumindest in der Simulation) schon ver-
mieden werden. Eine pessimistische Synchronisation gemé#B dem ZLM-Verfahren ist daher im wesent-
lichen nur noch fiir (lange) Anderungs-TA von Interesse, fiir die mit der optimistischen Synchronisie-
rung ein (einmaliges) Scheitern sehr wahrscheinlich ist.

Als nachteilig stellte sich auch heraus, daB die TA-Typen der Referenz-Strings zumeist sowohl Lese-
als auch Anderungs-TA enthalten. So traf die Synchronisierung eines TA-Typs gemiB dem ZLM-
Ansatz oft viele Lese-TA, die mit der optimistischen Methode wesentlich effektiver bearbeitet werden
(keine Sperrkonflikte, keine externen Sperranforderungen). Auch war es fiir optimistisch synchroni-
sierte Anderungs-TA ia. schwierig, durch eine pessimistische Synchronisierung gegeniiber Sole-
Interest-Objekten ihr Riicksetzrisiko zu vermindern, da hierzu die TA natiirlich auf einem Rechner
ablaufen muf, dem pessimistisch synchronisierte TA-Typen zugewiesen sind. Dieser Aspekt wurde
bei der vorgenommenen Lastverteilung, die ja fiir das PCL-Verfahren bestimmt wurde, jedoch nicht
beriicksichtigt. Auferdem kann bei lokal teilweiser pessimistischer Synchronisation nur dann ein
Objekt bei der Validierung unberiicksichtigt bleiben, wenn das Sole-Interest auch zum Validierungs-
zeitpunkt noch vorliegt.
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V Resiimee und Ausblick

Die vorliegende Arbeit widmete sich schwerpunktmiiBig der konzeptionellen Entwicklung sowie der
quantitativen Bewertung von Synchronisationstechniken fiir DB-Sharing-Systeme. Ausgangspunkt der
Untersuchung war eine Klassifizierung von Mehrrechner-Datenbanksystemen sowie ihre qualitative
Beurteilung hinsichtlich der Tauglichkeit zur Realisierung von TA-Systemen hoher Leistungsfahig-
keit. Zur Erfilllung der hohen Anforderungen an solche Systeme - sehr hohe TA-Raten, kurze Ant-
wortzeiten, hohe Verfiigbarkeit, modulare Wachstumsfihigkeit sowie einfache Handhabbarkeit - kom-
men im wesentlichen zwei allgemeine Mehrrechner-Architekturen, DB-Sharing und DB-Distribution,
in Betracht. Durch die fehlende Notwendigkeit einer (statischen) Datenverteilung ergibt sich fiir DB-
Sharing-Systeme, die als natiirliche Weiterentwicklung zentralisierter DBS aufgefaflt werden kénnen,
eine hohe Flexibilitdt, die hinsichtlich der genannten Anforderungen deutliche Vorteile gegeniiber
dem DB-Distribution-Ansatz verspricht (2.2). Allerdings zeigte sich, da die Nutzung des groferen
Leistungspotentials fiir wichtige Systemfunktionen, insbesondere der Synchronisation, der Lastkon-
trolle, der Systempufferverwaltung sowie fiir Logging und Recovery, komplexere Losungen als bei
DB-Distribution verlangt. Ein Hauptgrund fiir die hohere Komplexitiit besteht in den engeren wech-
selseitigen Verflechtungen der einzelnen Komponenten, welche in Kap. 6 herausgearbeitet und
zusammengestellt wurden, die bei dem Entwurf geeigneter Realisierungskonzepte von vorneherein zu
beriicksichtigen sind.

Bei DB-Sharing iibt die Synchronisation der Zugriffe zur gemeinsamen Datenbank einen leistungs-
bestimmenden Einfluf aus. Neben einem mdoglichst geringen Ausmaf an Blockierungen und Riick-
setzungen gilt es v.a., den Kommunikationsaufwand zur Synchronisation weitestgehend einzu-
grenzen, um die hohen Leistungsanforderungen erfiillen zu koénnen. Besonders wichtig ist die Mini-
mierung synchroner Nachrichten, da diese die Antwortzeiten unmittelbar beeintrdchtigen. Dazu ist
auch eine enge Abstimmung mit anderen Systemfunktionen zu beriicksichtigen, insbesondere mit der
Systempufferverwaltung und der Lastkontrolle. So ist zur Begrenzung des Kommunikations-Over-
heads eine in das Synchronisationsprotokoll integrierte Losung fiir das durch die DB-Sharing-Archi-
tektur eingefiihrte Veralterungsproblem (Pufferinvalidierung) eine zentrale Anforderung. Weiterhin
sollte das Synchronisationsverfahren imstande sein, in Kooperation mit der Strategie zur Lastauf-
teilung, Lokalitdt im Referenzverhalten zur Minimierung von Nachrichten nutzen zu kénnen.
Daneben ist zur Unterstiitzung einer hohen Verfiigbarkeit eine Zusammenarbeit mit der Recovery-
Komponente vorzusehen, damit auch nach einem Rechnerausfall eine korrekte Fortfithrung der Syn-
chronisation gewahrleistet ist.

Die Entwicklung neuer Synchronisationstechniken fiir DB-Sharing basierte auf den Erfahrungen und
Methoden zur Synchronisation in zentralisierten und verteilten Datenbanksystemen (bzw. DB-Distri-
bution-Systemen), fiir die in Teil II die wichtigsten Konzepte (zusammen mit neuen Verbesserungs-
vorschldgen) vorgestellt wurden. Unter Beriicksichtigung der genannten Anforderungen wurde dann in
Teil III ein breites Losungsspektrum zur Synchronisation bei DB-Sharing untersucht, wobei auch
bereits vorgeschlagene bzw. in existierenden DB-Sharing-Systemen implementierte Protokolle beriick-
sichtigt wurden. Unsere Uberlegungen konzentrierten sich auf Software-Lésungen zur Synchronisa-
tion, da eine Hardware-Realisierung (’lock engine’) in der Regel nur eine unterstiitzende Funktion
ermdglicht sowie Anderungen in der Maschinenarchitektur verlangt (10.4). Die betrachteten Proto-
kolle lassen sich grob in Sperrverfahren, optimistische Ansitze und deren Kombinationen unterteilen,
die jeweils unter zentraler oder verteilter Kontrolle realisiert werden kénnen.
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Bei den eigenen Vorschligen wurde neben dem eigentlichen Synchronisationskonzept die integrierte
Losung des Veralterungsproblems stets gleichberechtigt mitentwickelt; ebenso beriicksichtigt wurde
die Zusammenarbeit mit der Lastkontrolle sowie der Recovery-Komponente. Beziiglich des Veralte-
rungsproblems wurde stets der kompliziertere Fall einer NOFORCE-Ausschreibstrategie unterstellt,
da FORCE v.a. bei loser Rechnerkopplung einen fiir Hochleistungs-TA-Systeme inakzeptablen E/A-
Aufwand verursacht. Der NOFORCE-Ansatz, der auch eine erhebliche Erschwerung der (REDO-)
Recovery mit sich bringt, verlangt zur Losung des Pufferinvalidierungsproblems nicht nur die Erken-
nung veralteter Objekte, sondern auch einen Austausch geiinderter Daten sowie eine Ausschreibko-
ordinierung zwischen den Rechnern. Der Austausch der Anderungen sollte dabei aus Leistungs-
griinden nicht iiber Platte, sondern direkt iiber das bei DB-Sharing iiblicherweise sehr schnelle
Kommunikationssystem bzw. iiber einen globalen Systempuffer (nahe Kopplung, s. 10.4) erfolgen.
Ein genereller Nachteil des Veralterungsproblems, unabhéingig von der verwendeten Ausschreibstrate-
gie, ist, daB durch die Replikation von Seiten in den Systempuffern eine Synchronisation von Ande-
rungszugriffen auf Satz- oder Eintragsebene im Vergleich zu zentralisierten DBS oder DB-Distri-
bution erheblich verkompliziert wird. Daher wurde bei den entwickelten Protokollen in der Regel
auch eine Synchronisation auf Seitenebene vorausgesetzt; in 10.5 wurden jedoch auch Losungsansitze
zur Synchronisierung auf feineren Granulaten angegeben.

Die zur Synchronisation und der Behandlung des Veralterungsproblems vorgeschlagenen Losungs-
konzepte wurden bereits in Kap. 11 zusammengefa8t und (qualitativ) miteinander verglichen; einige
wesentliche Aspekte seien jedoch noch einmal wiederholt. Beziiglich des Kommunikationsaufwandes
zur Synchronisation schneiden die optimistischen Verfahren i.a. am besten ab, da bei ihnen nur zur
Durchfiihrung der Validierung eine synchrone Nachricht anfillt. Bei Konsistenzebene 2 bzw. bei
einem FOCC-Ansatz ergibt sich bei den optimistischen Protokollen diese Unterbrechung zudem nur
fiir Anderungs-TA. Bei Sperrverfahren dagegen erfordert die Begrenzung der Synchronisationsnach-
richten v.a. eine Kooperation mit der Lastkontrolle (Nutzung von Lokalitit), wodurch eine groBere
Abhiingigkeit zu den Lastcharakteristika (’Partitionierbarkeit’ der Last) bzw. zur Giite der Routing-
Strategie entsteht. So kann z.B. durch Verwendung einer PCA-Verteilung oder eines Sole-Interest-
Konzepts (ggf. auf mehreren Hierarchieebenen) rechnerspezifische Lokalitdt zur Reduzierung externer
Sperranforderungen und -freigaben genutzt werden. Als eine wesentliche Verbesserung fiir Sperrver-
fahren muB die sogenannte Leseoptimierung gelten, die eine weitgehend lokale Synchronisierung von
Lesezugriffen unterstiitzt (Leseautorisierung) und neben der Reduzierung der Sperrnachrichten auch
die Abhingigkeit der Sperrverfahren zur Erreichbarkeit einer hohen rechnerspezifischen Lokalitét ver-
ringert. Ein wesentlicher Mechanismus sowohl beim Sole-Interest-Konzept als auch bei der Leseopti-
mierung ist, daB die jeweiligen Autorisierungen zur lokalen Sperrbehandlung iiber das Ende der aktu-
ellen TA hinaus gehalten ‘werden (retentiveness, Haltesperreneffekt), um sie auch fiir nachfolgende
TA-Bearbeitungen nutzen zu kdnnen.

Zur Behandlung des Veralterungsproblems ergeben sich klare Vorteile fiir Sperrverfahren. Denn da
bei ihnen vor jedem Objektzugriff eine Sperre anzufordern ist, konnen durch geeignete Erweiterungen
der globalen Sperrinformationen (Invalidierungsvektoren, Anderungszeitstempel u.d.) veraltete Seiten
stets ohne zusitzliche Kommunikationsvorginge erkannt und der Zugriff auf sie verhindert werden.
Bei optimistischen Verfahren dagegen wird oft erst in der Validierungsphase der Zugriff auf ein inva-
lidiertes Objekt, der eine Riicksetzung nach sich zieht, entdeckt. Hier ist es zur Begrenzung der Riick-
setzquote erforderlich, daB Update-TA eine (asynchrone) Broadcast-Nachricht nach ihrer Validierung
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verschicken, um mitzuteilen, welche Seiten geidndert wurden. Eine allgemein einsetzbare Strategie
zum Austausch geiinderter Seiten bei NOFORCE ist der sogenannte Propagate-on-Demand-Ansatz,
bei dem die Seiten bei dem Rechner angefordert werden, der die letzte Anderung vorgenommen hat.
Die Information, wo eine Anderung anzufordern ist, muf} bei optimistischen Verfahren repliziert in
allen Knoten gehalten werden, wihrend diese Angaben bei Sperrverfahren lediglich beim zustéindigen
Sperrverwalter zu speichern sind. Allerdings verursacht die Propagate-on-Demand-Strategie bei Sperr-
verfahren auch eine aufwendige Ausschreibkoordinierung, wihrend dieses Problem bei Inkaufnahme
der Broadcast-Nachrichten (wie bei optimistischen Protokollen notwendig) entfillt. Denn da bei
einem Broadcast-Ansatz, der jedoch einen hohen und mit wachsender Rechneranzahl steigenden
Kommunikationsaufwand verursacht, jeder Rechner iiber alle Anderungen informiert wird, kdnnen
damit veraltete Seiten sofort entdeckt und ihr Ausschreiben umgangen werden.

Von den untersuchten Protokollen ist das Primary-Copy-Sperrverfahren als der geeignetste Ansatz
zur Synchronisation in DB-Sharing-Systemen anzusehen. Damit ist allerdings nicht die schon in
/ReSh84/ skizzierte Basisvariante gemeint, sondern das in dieser Arbeit entwickelte Protokoll, bei
dem neben der Nutzung einer PCA-Verteilung auch eine Leseoptimierung sowie eine integrierte
Losung des Veralterungsproblems bei NOFORCE eingesetzt wird. Im Rahmen eines in Kap. 7
ausfiihrlich dargestellten Gesamtkonzeptes wurde gezeigt, daf mit diesem Vefahren auch nach einem
Rechnerausfall verlorengegangene Sperrtabellen einfach rekonstruiert werden konnen, wobei die dazu
erforderlichen Informationen nahezu keinen zusitzlichen Aufwand im Normalbetrieb erfordern. Die
zur Durchfithrung ‘der REDO-Recovery vorgestellte Methode macht das explizite und aufwendige
Fiihren einer globalen Log-Datei, etwa durch Mischen sdmtlicher lokalen Log-Daten, iiberfliissig. Die
Recovery-Uberlegungen zeigten, daB der Primary-Copy-Ansatz schon unter Verfiigbarkeitsaspekten
Synchronisationsprotokollen unter zentraler Kontrolle vorzuziehen ist.

Ein Hauptvorteil des Primary-Copy-Verfahrens besteht darin, da eine wesentlich effektivere Koope-
ration mit der Lastkontrolle (Routing-Strategie) und damit groBere Kommunikationseinsparungen
moglich sind als etwa mit Sperrverfahren, die ein Sole-Interest-Konzept einsetzen. Dabei bleibt trotz
der Partitionierung der Synchronisationsverantwortlichkeiten die Flexibilitdt der DB-Sharing-Architek-
tur voll erhalten, da die (logische) PCA-Zuordnung auf nahezu beliebig feiner Ebene moglich ist und
bei Anderungen im Lastverhalten oder in der Rechneranzahl einfach angepaBt werden kann. Ein
grofler Pluspunkt des Protokolls ist auch, daf} die Nachteile des Propagate-on-Demand-Ansatzes (auf-
wendige Ausschreibkoordinierung, explizite Seitenanforderungen) umgangen werden konnen, indem
alle Anderungen dem PCA-Rechner zugeschickt werden. Damit kann das Veralterungsproblem
vollkommen ohne zusiitzliche Nachrichten gelost werden; insbesondere entfallen die zusitzlichen
TA-Unterbrechungen zum Anfordern gednderter Objekte. Da iiblicherweise die meisten Zugriffe
(Anderungen) im PCA-Rechner durchgefiihrt werden, 148t sich auch das AusmaB an Seiteniibertra-
gungen, welche generell in Verbindung mit ohnehin zu sendenden Sperrnachrichten vorgenommen
werden, in zu bewiltigendem Umfang halten. Ein Vorteil gegeniiber optimistischen Protokollen, die
wegen der Gefahr einer hohen Riicksetzquote auf konfliktdrmere Anwendungen beschrinkt sind, ist
die groBere Universalitit, die sich auch darin zeigt, daB sich fiir das Primary-Copy-Verfahren noch am
ehesten eine Synchronisation auf Eintragsebene (10.5) sowie eine Spezialbehandlung fiir High-Traf-
fic-Objekte (10.6) erreichen 148t. Eine Kombination aus optimistischem und pessimistischem Protokoll
(wie fiir das Primary-Copy-Verfahren z.B. in 9.2.3.2 vorgeschlagen) verspricht zwar die Vorteile
beider Ansitze zu vereinen, jedoch ergeben sich bei der Integration der Konzepte Reibungsverluste
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(zB. beziiglich der Behandlung des Veralterungsproblems) sowie eine stark zunehmende
Komplexitit.

Zur quantitativen Bewertung des Primary-Copy-Protokolls sowie fiinf weiterer Synchronisationsver-
fahren fiir DB-Sharing wurde ein detailliertes Simulationssystem entwickelt, wobei zur Last- und
DB-Modellierung sechs empirische Lasten aus realen DB/DC-Anwendungen verwendet werden
konnten. Der Genauigkeitsgrad und Realititsbezug der mit diesem System gewonnenen Resultate
wird von bisher bekanntgewordenen Leistungsanalysen fiir Mehrrechner-DBS wohl kaum erreicht.
Neben den Protokollen zur Synchronisation sowie der integrierten Behandlung des Veralterungs-
problems (bei NOFORCE) wurden auch die Systempufferverwaltung sowie die Logging-Komponente
vollstindig implementiert, so daB hierzu keine vereinfachenden Modellbildungen erforderlich waren.
Die TA werden iiber eine sogenannte Routing-Tabelle auf die Verarbeitungsrechner, deren Anzahl
beliebig einstellbar ist, verteilt, wobei neben einer moglichst gleichmiBigen Auslastung eine hohe
rechnerspezifische Lokalitit im Referenzverhalten angestrebt wird. Durch die genaue Beriicksichti-
gung von CPU-Anforderungen, E/A- und Kommunikationsvorgingen konnen nicht nur protokoll-
spezifische MeBwerte erfaflt (Hiufigkeit von externen Sperranforderungen, Invalidierungen etc.),
sondern auch absolute Durchsatz- und Antwortzeitwerte bestimmt und fiir den Verfahrensvergleich
verwendet werden.

Die Simulationsergebnisse bestitigten die Uberlegenheit des Primary-Copy-Ansatzes im Ver-
gleich zu den anderen Protokollen. So wurden z.B. bei dem Primary-Copy-Verfahren weit weniger
externe Sperranforderungen notwendig als bei einem zentralen Sperrprotokoll mit Sole-Interest-Kon-
zept; die optimistischen Protokolle erreichten nur bei Lasten mit geringerer Anderungshiufigkeit hn-
lich gute Ergebnisse, fielen ansonsten jedoch wegen vieler Riicksetzungen deutlich ab. Dabei kam den
optimistischen Verfahren (Token-Ring bzw. zentrale Validierung) noch die Beschrinkung auf
Konsistenzebene 2 zugute, da bei ihnen Lese-TA dann nicht zuriickgesetzt werden. Fiir Anderungs-
TA ergaben sich durch die Validierungen und Riicksetzungen jedoch deutlich schlechtere Antwortzei-
ten als fiir Leser. Die bei den optimistischen Lasten zur Behandlung des Veralterungsproblems anfal-
lenden Broadcast-Nachrichten und Seitenanforderungen verursachen v.a. bei hoherer Anderungsfre-
quenz mit zunehmender Rechneranzahl immer groBere Leistungseinbufien. Von den optimistischen
Protokollen schnitt das zentrale Validierungsschema mit BOCC+ und Preclaiming fiir gescheiterte TA
am besten ab, wobei auch das zentrale Sperrverfahren mit Sole-Interest-Konzept (und Leseoptimie-
rung) iibertroffen wurde. Fiir die untersuchten Token-Ring-Verfahren stellte sich eine Verzogerung
des Tokens zur Begrenzung des Kommunikationsaufwandes als unabdingbar heraus.

Bei dem Primary-Copy-Sperrverfahren fiihrte die Nutzung der PCA-Verteilung sowie der Lese-
optimierung dazu, dafl fiir die betrachteten Konfigurationen der weitaus grofte Teil der Sperranforde-
rungen (meist iiber 90 %) lokal gewihrt werden konnte. Obwohl aufgrund dominierender TA-Typen
diese bei mehr als zwei Rechnern nicht mehr einem Knoten allein zugeordnet werden konnten, lief
sich dank der Leseoptimierung in vielen Fillen dennoch ein nahezu lineares Durchsatzwachstum
erzielen. Es konnte so gezeigt werden, daBl die Leseoptimierung v.a. bei Lasten mit hohem Leseanteil
die Abhéngigkeiten des Protokolls zur Partitionierbarkeit der TA-Last zu verringern vermag. Eine
solch verbesserte Synchronisierung von Lesezugriffen ist insbesondere bei kurzen Lesesperren (Kon-
sistenzebene 2) als unverzichtbar anzusehen, da sonst mit einem Vielfachen an externen Sperrgewih-
rungen gerechnet werden muf. Neben einer geringen Nachrichtenhédufigkeit sind zur Begrenzung des
Kommunikations-Overheads jedoch auch effiziente Sende- und Empfangsprimitive von grofer Wich-
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tigkeit. Denn eine Biindelung der Nachrichten allein ist kein Allheilmittel; sie ist oft nur schwer zu
steuern und kann trotz Verringerung des Kommunikationsaufwandes zu Durchsatz- und Antwortzeit-
einbuflen fiihren. Fiir unidirektionale Nachrichten wie Sperranforderungen verringert sich (beim
Primary-Copy-Verfahren) zudem mit zunehmender Rechneranzahl das Biindelungspotential und damit
die (immer dringlicher werdenden) Einsparméglichkeiten (s. 14.3).

Positiv auf das Leistungsverhalten wirkte sich auch die integrierte Losung des Veralterungsproblems
aus, welche zusitzliche Nachrichten zur Erkennung invalidierter Seiten, zum Austausch von Ande-
rungen oder zur Ausschreibkoordinierung ginzlich vermeidet. Die Ubertragung geinderter Seiten zwi-
schen den Rechnern fiihrte zu keinerlei Engpidssen im Kommunikationssystem. Vielmehr konnten
dadurch zuvor noch nicht beriihrte Seiten oft wesentlich schneller in einem Rechner zur Verfiigung
gestellt werden als durch ein Einlesen von Platte moglich gewesen wire. Das AusmaB an invalidierten
Seiten, auf die nach der Invalidierung erneut zugegriffen werden sollte, war duferst gering (< 2 %
aller Zugriffe), da bei der eingesetzten Losung nur fiir solche Seiten Invalidierungen moglich sind, zu
denen nicht der eigene Rechner die PCA hilt.

Die Simulationen zeigten, daB die Strategie zur Lastverteilung Durchsatz- und Antwortzeitergeb-
nisse bei DB-Sharing maBgeblich beeinflufit, und zwar bei allen Synchronisationsprotokollen. Denn
sie beeinfluBt (v.a. bei Sperrverfahren) nicht nur die Hiufigkeit von Synchronisationsnachrichten, son-
dern auch das Ausmaf} an E/A-Vorgingen und Pufferinvalidierungen. So konnte in den Simulationen
mit der eingesetzten Routing-Strategie bei DB-Sharing eine hohere rechnerspezifische Lokalitit als im
1-Rechner-Fall erzielt werden, wodurch sich die Trefferraten im Systempuffer (auch bedingt durch
die global groBere Pufferkapazitit) signifikant verbessern lieBen. Diese E/A-Einsparungen konnten
dann kommunikationsbedingte Verzogerungen (bzw. hohere Sperrwartezeiten) zumindest teilweise
kompensieren, wodurch die Antwortzeiten bei DB-Sharing meist nicht viel hoher als im zentralen
Fall lagen.

Primire Voraussetzung fiir hohe TA-Raten und kurze Antwortzeiten ist auch bei Sperrverfahren
eine hinreichend geringe Konflikthiufigkeit. So fiihrte eine seitenorientierte Synchronisierung auf
Hot-Spot- bzw. High-Traffic-Objekten auch bei sehr geringem Kommunikationsaufkommen bei ei-
nigen Lasten zu einem vollig inakzeptablen Leistungsverhalten. High-Traffic-Felder sollten daher
moglichst bereits durch einen angepaliten Anwendungs- bzw. DB-Entwurf umgangen werden; ist dies
nicht moglich, helfen nur noch Spezialprotokolle wie der Escrow-Ansatz (10.6), welche sich die
Semantik hoherer Operationen zunutze machen. Fiir Indexstrukturen, Kataloginhalte und dhnliche
Verwaltungsdaten ist eine Eintragssynchronisierung, z.B. wie in 10.5 fiir das Primary-Copy-
Verfahren vorgeschlagen, eine Minimalanforderung. Selbst dann kann die Konfliktrate, etwa bei
langen Schreibsperren, noch zu hoch sein; da die Anderungen auf diesen Objekten i.a. nicht reihen-
folgeunabhingig sifxd, muf} u.U. auch bei DB-Sharing auf Spezialprotokolle iibergegangen werden
(wie schon fiir zentralisierte DBS vorgeschlagen), die z.B. mit kurzen Schreibsperren auskommen.

Weitere MafBinahmen zur Eingrenzung der Konflikthidufigkeit sind der Einsatz eines Mehrversionen-
Konzeptes, wofiir in 10.2 mogliche Realisierungsformen vorgeschlagen wurden, oder die Beschrin-
kung auf Konsistenzebene 2; in beiden Fillen kénnen Lese-TA (weitgehend) von der Synchronisation
befreit werden. Besonders vielversprechend ist dabei, wegen des geringeren Aufwandes, die Be-
schrinkung auf Konsistenzebene 2, wobei Anderungen méglichst auf privaten Objektkopien
durchgefiihrt werden sollten. Damit kénnen dann nicht nur fiir optimistische Verfahren, sondern z.B.
auch beim Primary-Copy-Ansatz (s. 15.1.3) Lesezugriffe parallel zu Anderungen durchgefiihrt
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werden, und fiir Lese-TA ergibt sich sowohl ein (nahezu) volliger Wegfall von Sperrwartezeiten als
auch ein geringerer Kommunikationsaufwand. Die Lastverteilung kann ebenfalls die Konflikthdufig-
keit positiv beeinfluen, indem ’#hnliche’ TA moglichst demselben Rechner zugeordnet werden, so
daf} vorwiegend lokale Konflikte, die schneller aufgeldst werden konnen, auftreten. Daneben empfiehlt
sich, soweit moglich, nur eine bestimmte Obergrenze gleichzeitiger Aktivierungen desselben oder
dhnlicher TA-Typen zuzulassen.

Die Forderung nach modularer Wachstumsfahigkeit ist vielfach nur fiir eine begrenzte Rechneran-
zahl (oft <= 10) einzuhalten. Denn die Hinzunahme eines Rechners, bei gleichbleibender Lastzusam-
mensetzung und DB-Gro8e, fithrt ab einer gewissen Knotenanzahl i.a. zur einer Verringerung der
rechnerspezifischen Lokalitdt, insbesondere bei Vorliegen von dominierenden TA-Typen/DB-Berei-
chen bzw. bei geringer Lokalitit innerhalb der TA-Typen. Dies bewirkt dann z.B. beim Primary-
Copy-Sperrverfahren trotz der Leseoptimierung eine Zunahme externer Sperranforderungen, ebenso
steigen i.a. die Konflikthdufigkeiten/Sperrwartezeiten sowie das AusmaB an Pufferinvalidierungen und
Seiteniibertragungen mit wachsender Rechneranzahl. Diese Probleme werden nur dann abgeschwicht,
wenn sich nicht nur die zu bewiltigenden TA-Raten erhsshen, sondern auch neue TA-Typen und/oder
DB-Bereiche hinzukommen (’scalable databases’ /Sto86/). Die Partitionierbarkeit einer TA-Last kann
natiirlich auch durch einen abgestimmten Anwendungs- und DB-Entwurf positiv beeinflut werden,
mit der Verwendung moéglichst zugeschnittener TA-Typen und Vermeidung von Hot-Spot-Bereichen.

Bei den vorgestellten Konzepten fiir DB-Sharing standen die Synchronisation sowie die Behandlung
des Veralterungsproblems im Mittelpunkt. So wurde zwar auch jeweils das Zusammenspiel mit der
Lastkontrolle sowie der Recovery beriicksichtigt, jedoch sind zur Realisierung eines Hochleistungs-
DBS fiir diese beiden Komponenten sicher noch ausgereiftere Losungsansitze zu entwickeln. Bei
der Lastkontrolle, die fiir DB-Sharing sowohl auf lokaler (rechnerspezifischer) als auch systemweiter
Ebene durchzufiihren ist, handelt es sich um ein Forschungsgebiet, das im DB-Kontext erst in
jlingster Zeit verstéirkt Interesse erlangt hat und in dem noch viele Probleme ungeldst sind. In den
Simulationen wurde eine vergleichsweise einfache, statische Routing-Strategie angewendet, die davon
ausging, daf in jedem Rechner in etwa die gleiche Kommunikations-, E/A- und Konflikthiufigkeit
vorliegt. Da dies aber meist nicht der Fall war, kam es oft zu gréBeren Schwankungen bei der
Rechnerauslastung und entsprechenden Leistungsnachteilen. Zur Verbesserung gilt es hier v.a. mog-
lichst dynamische Strategien zur Lastaufteilung zu entwerfen, welche die aktuelle Lastsituation
beriicksichtigen und dennoch keinen prohibitiv hohen Aufwand verursachen. Bei den Recovery-Uber-
legungen wurde i.d.R. ein Logging auf Seitenebene unterstellt; hier ist u.a. zu untersuchen, welche
Anderungen oder Optimierungen bei Eintrags-Logging erforderlich bzw. moglich werden. Aufler fiir
die Behandlung von Rechner- und Plattenausfillen sind bei DB-Sharing auch neue Recovery-
Konzepte fiir (globale) ‘Checkpoint-Verfahren zur Begrenzung des REDO-Aufwandes erforderlich;
untersuchenswert ist daneben, wie mit dem DB-Sharing-Ansatz eine schnelle Katastrophen-Recovery
realisiert werden konnte.
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