-1

Zugriffspfad-Unterstützung zur Sicherung der Relationalen In varianten

Theo Härder Erhard Rahm

Januar 1992

Univ. Kaiserslautern Fachbereich Informatik Postfach 3049 6750 Kaiserslautern

2/92

ZRI-Bericht 2/92, University Kaiserslautern, 1992

Zugriffspfad-Unterstützung zur Sicherung der Relationalen In varianten

Theo Härder, Erhard Rahm Universität Kaiserslautern FB Informatik, Postfach 3049 6750 Kaiserslautern

E-mail: {haerder | rahm} @informatik.uni-kl.de

Januar 1992

ÜBERBLICK Das Relationenmodellgarantiert seinen Benutzern Integritätszusicherungenfür Entitätsintegritätund ReferentielleIntegrität.Datenbanksysteme, die dem SQL2-Standard genügen wollen,müssen die Einhaltungdieser fundamentalen Integritätsregeln,der sogenannten RelationalenInvarianten,gewährleisten.Das bedeutet, daß bei den entsprechenden ModifikationsoperationenPrimärschlüssel- und Fremdschlüsselbedingung explizitzu überprüfensind. Indiesem Aufsatzwerden fürSchlüssel, die aus einfachen Attributenbestehen, Verfahrenuntersucht, um diese Integritätsprüfungeneffizient abwickelnzu können. Dabei werden Zugriffspfadebetrachtet, die sich durch B*- Bäume und ihre Variantenimplementierenlassen. Vonbesonderer Wichtigkeitwurde die Synchronisationauf solchen Indexstrukturenangesehen, da sich dortBehinderungen von parallelen Transaktionen äußerst drastisch auf das Systemverhalten auswirken. EineAnalysedes fürdie IntegritätsüberprüfungenanfallendenMehraufwandsbeschließt unsere Untersuchungen.

1. Einleitung

Der SQL2-Standard definiert für das Relationenmodell weitreichende Integritätszusicherungen [EGLT76]fürEntitätsintegritätund ReferentielleIntegrität[Sh90],die vomDBMSzu gewährleistensind (system-enforced integrity).Damitwerden endlich Ankereigenschaften des Relationenmodellsexplizit spezifiziertund fürDBMSverbindlichgemacht, ohne diedas Relationenmodelleigentlichgar nichtdenkbar ist und die schon in den ersten Veröffentlichungender RelationalenIdee [Co70]zumindest implizit existierten.Seit 10 Jahren gibtes verstärktVersuche, diese Eigenschaften zu formalisierenund damit auch in ihrer Semantik klarer festzulegen [Da81]. Durch die Standardisierung dieser Integritätszusicherungenwerden Analysen ihrer Auswirkungenauf das Systemverhalten immer dringlicher.Noch wichtigererscheint die optimale Unterstützung dieser häufiganfallenden Integritätskontrollenauf allen Systemebenen. Insbesondere betrifftdas die Zugriffspfad-Unterstützung und die Synchronisation der betreffenden Operationen im Mehrbenutzerbetrieb. DafürdieÜberprüfung vonSchlüsselbedingungen (z.B.UNIQUE)wertabhängigeZugriffeaufgroße Datenmengen erforderlichsind, wurde bisher in verschiedenen Systemen, die solche Kontrollenvornahmen, das Anlegen eines Index fürjeden in Frage kommenden Schlüssel erzwungen, oder umgekehrt ausgedrückt, das System akzeptierte nur Schlüsseldefinitionen,wenn vorher auf dem zugehörigen Attributein Index spezifiziertwurde. Diese Vorgehensweise zeigt, daß die verbindlichzu überprüfenden Integritätsbedingungendafürsorgen werden,daß inallenAnwendungengroße Mengenan Zugriffspfadstrukturen anzulegen und zu warten sind. Deshalb giltes, solche Zugriffspfadstrukturenund ihre Operationen im Hinblick auf die zu erwartende Arbeitslast zu entwerfen und zu optimieren. Nach der Einführungvon Modellannahmenfürdie Überprüfung von Integritätsbedingungen(UNIQUE, ReferentielleIntegrität)diskutierenwirdie dabei anfallenden kritischenOperationen. Das erlaubt uns, konkretere Aussagen über die Zugriffspfadunterstützungzu machen. AlswichtigsteStrukturzur Indeximplementierungqualifiziertsich dabei der B*-Baum,der als verallgemeinerte Zugriffspfadstruktur mehrere logische Indexstrukturen auf einmal realisieren kann [Hä78]. Eine zentrale Rolle für die Leistungsfähigkeitvon Indexoperationenimtransaktionsgeschützten Mehrbenutzerbetriebspielt offensichtlichdie SynchronisationinIndexstrukturen.Deshalb werden hierfürSperrprotokolleentwickeltund schrittweise optimiert,wobei Konsistenzebene 3 unterstellt wird. Vereinfachungen führen dann auf Konsistenzebene 2. Schließlich helfen analytische Leistungsmodelle den zu erwartenden Aufwand an logischen und physischen Seitenzugriffen für verschiedene Zugriffspfadstrukturen abzuschätzen. DieErgebnisse dieser Untersuchungen zusammen mitden zugeschnittenen SperrprotokollenfürIndexstrukturenerlaubten die Auswahlund Empfehlungvonbestimmten ZugriffspfadstrukturenfürAufgaben der Integritätssicherung.

2. Modellannahmen

SQL2 erlaubt für das Relationenmodelldie Spezifikationvon mehreren Schlüsselkandidaten mitHilfe der UNIQUE-Option.Jeder Schlüsselkandidat besteht aus einem Attributoder einer minimalenGruppe von Attributen;er gewährleistetdie Eindeutigkeiteines Tupels innerhalbeiner Relation.EinSchlüsselkandidatistdann (aufgrundsemantischer Kriterien)durchdie Angabe inder PRIMARYKEY-Klauselals Primärschlüsselfestzulegen, was gleichzeitigimplizitbedeutet, daß fürdieses Attributoder diese Attributgruppe keine NULL-Werte erlaubt sind, was also der Attributklausel “NOT NULL” entspricht. ZurDarstellungvon Beziehungen zwischen Tupelnverschiedener Relationen oder innerhalbeiner Relationdient das Konzeptdes Fremdschlüssels, der wiesein zugehöriger Schlüsselkandidat aus einem oder mehreren Attributenaufgebaut sein kann, die auf den entsprechenden Wertebereichen definiert sein müssen. Der Werteines Fremdschlüssels wirddazu benutzt, um eine Beziehung zu einem Tupel in der referenzierten Relationdarzustellen, d.h., er muß in mindestens einem Tupel der referenzierten Relation im zugehörigen Schlüsselkandidaten auch vorkommen. SQL2fordert,daß das Datenbanksystem die Integritätvon Primär-und Sekundärschlüsseln, die sogenannten Relationalen Invarianten,gewährleistet.Das bedeutet, daß bei allen Aktualisierungsoperationen die EindeutigkeitsbedingungbeimPrimärschlüsselwert(und bei allenmitUNIQUEdefiniertenAttributwerten) sowie die Referentielle Integrität von Fremdschlüsselwerten überprüft werden muß. In diesem Aufsatz nehmen wiran, daß alle Schlüsselkandidaten durch einfache Attributedargestellt werden und definierteWerte besitzen (“NOTNULL”).Der Einsatz zusammengesetzter Attributewirdin [Hä92] untersucht. Weiterhin referenzieren alle Fremdschlüssel einen Primärschlüssel. AlsBasisbeispielfürdie Diskussionder Kosten zur IntegritätssicherungwählenwirzweiRelationen.Es können beispielsweise die Relationen ABT und PERS herangezogen werden:

ABT (ABTNR, MGR, ANAME, ...) PERS(PNR, SVNR, ..., ANR, ...)

ABTNRund MGRsowiePNRund SVNRseien Schlüsselkandidaten. ANRsei Fremdschlüssel inBezug auf ABTNR. Verallgemeinert läßt sich das Beispiel formal folgendermaßen schreiben:

CREATE DOMAIN A1_typ AS ... . . . CREATE DOMAIN Bm_typ AS ... CREATE TABLE V (

A1 A1_typ PRIMARY KEY, A2 A2_typ UNIQUE NOT NULL, .... Av Av_typ UNIQUE NOT NULL, ... An An_typ)

CREATE TABLE S ( B1 B1_typ PRIMARY KEY, B2 B2_typ UNIQUE NOT NULL, ... Bs Bs_typ UNIQUE NOT NULL, ... A1 A1_typ, ... Bm Bm_typ, CONSTRAINTSFK FOREIGN KEY (A1) REFERENCES V (A1), ON UPDATE ..., ON DELETE ...)

DieRelationenV(Vater)und S (Sohn)haben folglichvund s Schlüsselkandidaten. S hat weiterhineinen Fremdschlüssel. Andiesem Basisbeispiel sollen die möglichenAktualisierungsoperationenund ihrAufwandzur Einhaltung der Relationalen Invarianten diskutiert werden. Komplexere Schemata mit mehreren Vater- Relationenfürdie Sohn-RelationS oder mehreren Sohn-Relationenfürdie Vater-RelationVlassen sich durch einfache Erweiterung des Basisbeispiels behandeln. Das Aufsuchenvon Tupelneiner Relationkann aufgrund von Werten eines Schlüsselkandidaten oder eines Fremdschlüssels erforderlichsein. WirunterstellenhierdieExistenzvonIndexstrukturenfürjeden Schlüsselkandidaten und Fremdschlüssel (z.B.I_V(A1),d.h. auf dem AttributA1der RelationV),so daß ein Index-ScanzurLokalisierungdes Zieltupelserfolgenkann. Das Fehlen einer Indexstrukturwürdeeinen Relationen-Scan für das Aufsuchen erzwingen.

3. Diskussion der Operationen anhand des Basisbeispiels

Es sollen zunächst nur Reihenfolge und Art der Operationen bestimmt werden. Zur Ermittlungder Kosten muß das Betrachtungsmodell später verfeinert werden. DieRelationalen Invariantenin Bezug auf die Relationen Vund S können jeweilsdurch Einfügen,Ändern und Löschen eines Tupels inden betreffenden Relationen verletztwerden. DieFeststellung einer solchen Integritätsverletzungsoll zusammen mit der auslösenden Operation bewerkstelligtwerden (IMMEDIATE).Wirdeine Integritätsverletzungerkannt,so ändertsichder DB-Zustandnicht,und es wird eine Fehlermeldung zurückgeliefert; sonst wird die Operation vollständig ausgeführt (Statement Atomicity). ImMehrbenutzerbetriebmüssen alle Operationen synchronisiertwerden. Konsistenzebene 3 gewährleistet die WiederholbarkeitallerLesevorgänge einer Transaktion,d.h. einen logischen Einbenutzerbetrieb.Diedabei entstehenden Ablauffolgenvon parallelen Transaktionen sind serialisierbar.Unterstellt man im konkreten Fall ein Sperrkonzept, so müssen alle Lese- und Schreibsperren auf den von der

Transaktionreferenzierten Objekten bis zu Abortoder Commit(EOT)gehalten werden (lange S- oder X-Sperre). Da beim Überprüfen der Relationalen Invarianten zusätzliche (Hilfs-)Objektereferenziert werden müssen, ist zu fragen, ob dabei schwächere Synchronisationsmaßnahmen ausreichend sind. Wenn beispielsweise eine Sperre nur fürdie Dauer einer Operation oder eines Seitenzugriffsbenötigt wird,so sprechen wirvoneinerkurzenSperre. Solche kurzenSperren sindvorallemaufIndexstrukturen und anderen Hot-Spot-Elementen höchst wünschenswert.

3.1 Operationen auf Tupeln in der Sohn-Relation S 3.1.1 Einfügen eines Tupels in S

Gemäß den Forderungen der Relationalen Invariantenund den definiertenOptionen ist zu prüfen, ob die Werte von B1,..., Bs eindeutigsind und einen zulässigen Wertbesitzen und ob das durch S.A1referenzierteTupelinVexistiert.DerinterneAblaufdieser OperationinTransaktionT1hat folgendeStruktur: 1. Setze fürdas S-Tupeleine lange X-Sperreund füge es in die S-Relationein, was die Manipulation von Freispeicher- und Adressierungsinformation erfordert.

2. Greifeauf I_S(Bi),i= 1...s, zu, überprüfe die UNIQUE-Optionund füge Index-Eintragein. Setze eine lange X-Sperre für jeden eingefügten Schlüsselwert.

3. Füge S.A1 in I_S(A1) ein und setze lange X-Sperre für den eingefügten Schlüsselwert. 4. FallsweitereI_S(Bi)fürs < i≤ m existieren,aktualisieresie und halte lange X-Sperrenauf den betreffenden Schlüsselwerten.

5. Überprüfe die Existenzdes Wertes vonS.A1durchZugriffauf I_V(A1). Setze dabei nureine kurze S- Sperre.

6. Sind weitere Vater-Relationen vorhanden, so ist Schritt 5 analog anzuwenden. Beider Überprüfung der ReferentiellenIntegritätaufI_V(A1)isteine kurzeS-Sperre ausreichend. DieReferentielleIntegritätkönnte nur durcheine TransaktionT2,die den betreffenden EintraginI_V(A1)löscht, gefährdet werden. T2hat dann aber ihrerseits die ReferentielleIntegritätauf I_S(A1)zu warten, was wegen der gesetzten langen X-Sperre zu einer Wartesituationbis zu EOT(T1)oder zu einem Deadlock führt. T2 ist also bestenfalls nach T1 serialisierbar. DieSchritte1-3 sind vorSchritt4 auszuführen. Dadurchwerden alle Wege, die Informationenüber das noch nicht freigegebene S-Tupel bereithalten, bis EOT(T1) gesperrt. Soll eine symmetrische ReferentielleIntegrität,beispielsweise in Form der PENDANT-Option[SQL3] oder von Kardinalitätsrestriktionenunterstützt werden, sind weitere Prüfungen, die ggf. verzögert ausgeführt werden müssen, erforderlich. Diese Aussage gilt auch für die folgenden Operationen.

3.1.2 Ändern eines Tupels in S

Lediglichdas Ändern des Wertes eines Fremdschlüssels oder eines UNIQUE-Attributesführtzu zusätzlichen Prüfungen. Alle Pfade zum Tupel müssen vor Beginn der Änderung gesperrt sein. 1. Sperre allePfade zumbetroffenenS-Tupelund das S-Tupelselbst mitlangen X-Sperrenund ändere die Attributwerte im Tupel.

2. Überprüfe dieUNIQUE-EigenschaftdurchdiebetroffenenI_S(Bi)und modifizieredieEinträge.Aktualisiere sonstige I_S(Bi) .

3. Überprüfe die Existenz des neuen Wertes von S.A1 durch Zugriffauf I_V(A1).Setze dabei nur eine kurze S-Sperre.

4. Sind weitere Fremdschlüssel betroffen, verfahre analog zu 3.

3.1.3 Löschen eines Tupels aus S

Diese Operationistunkritisch;sie kann aufdieRelationS beschränkt werden. DieReihenfolgebeimLöschen von Index-Einträgenund S-Tupelist hier wichtig.Das Tupeldarf nichtgelöscht sein, bevor nicht alle Pfade zu ihm gesperrt sind. 1. Finde die Referenzen auf S in den I_S(Bi), i≤ 1..m, setze lange X-Sperren und lösche die Einträge.

2. Setze lange X-Sperrefürdas S-Tupelund lösche es. Dazu sind Modifikationeninder Freispeicherund Adressierungsinformation erforderlich.

3.2 Operationen auf Tupeln in V

3.2.1 Einfügen eines Tupels in der Vater-Relation V

Das Einfügeneines V-TupelserfordertlediglichOperationen und Sperren auf der V-Relationund ihren Indexstrukturen I_V(Ai), i≤ 1 .. n. Der interne Ablauf entspricht dem von 3.1.1, 1-3, in analoger Weise.

3.2.2 Ändern eines Tupels in V

In der Fremdschlüssel-Klausel einer TABLE-Definition (S-Relation) kann die Option [ON UPDATE {SET NULL CASCADE SET DEFAULT}] angegeben werden. Wenn in Vder Wertvon V.A1von “a1alt”nach “a1neu”geändert wird,so können die RelationalenInvariantendavon betroffensein. DieOptionSET NULLwürde bei allen S-Tupelnmit S.A1=a1alteine Änderung nach S.A1=NULLveranlassen. CASCADElöst bei diesen referenzierenden Tupelneine Folgeänderungnach S.A1=a1neuaus. SchließlichändertSETDEFAULTden entsprechenden S.A1-Wertdieser Tupel auf einen DEFAULT-Wert,den der Benutzer fürein Attributeiner Tabelle und/oder zu einem Wertebereich (DOMAIN)fürAttributespezifizierthat. Wirddie OptionONUPDATE ganz weggelassen, so wirddie Änderungsoperation auf dem V-Tupelzurückgewiesen, wenn in der S- RelationTupelmitS.A1=a1altvorhanden sind.Diesentsprichtder OptionRESTRICTED,dieinanderen Sprachentwürfen verwendet wird. IstV.A1vonder Änderung nichtbetroffen,so kann die Änderungsoperation analog zu 3.1.2, 1-2,durchgeführt werden. Wird V.A1 im entsprechenden Tupel geändert, so wird folgendermaßen verfahren: 1. Suche Tupelüber I_V(A1),überprüfeUNIQUE-Optionund lokalisiereV-Tupel.Sperre Tupelund Einträge in Index mit langen X-Sperren. Ändere die betroffenen Einträge nach a1neu.

2. Falls die OptionRESTRICTEDverletztist, setze gesamte Änderungsoperation zurück. RESTRIC- TEDkann durchZugriffaufI_S(A1)überprüftwerden. Es istdazu nureine kurzeS-Sperre erforderlich.

3. Beider OptionSET NULLoder SET DEFAULTwerden alleS-TupelmitS.A1=a1altüber I_S(A1)aufgesucht und auf S.A1=NULLoder S.A1=Defaultgesetzt. I_S(A1)ist entsprechend zu modifizieren, d.h. er muß einen NULL-oder einen Default-Wertbesitzen. Allegeänderten Einträgeerhalten lange X-Sperren.

4. DieOptionCASCADEerzwingteinen Ablaufder Änderungsoperation ähnlichwie3, wobeiinden S- Tupeln und in I_S(A1) der Wert a1neu eingesetzt wird.

3.2.3 Löschen eines Tupels in V

Auchfürdiese Operationkann inder Fremdschlüssel-Klauseleiner TABLE-Definition(S-Relation)eine spezielle Option angegeben werden:

[ON DELETE {SET NULL CASCADE SET DEFAULT}] Analog zu 3.2.2 ergibt sich folgender Operationsablauf: 1. Suche Tupel in allen existierenden I_V(Ai)und lokalisiereTupel. Sperre I_V-Einträge und Tupel mit langen X-Sperren und lösche sie.

2. Falls die Option RESTRICTEDangewendet werden soll, überprüfe sie über I_S(A1)mit kurzer S- Sperre. Ist RESTRICTED verletzt, so ist Schritt 1 rückgängig zu machen.

3. SET NULLund SET DEFAULTentsprechen 3.2.2, Schritt 3, was einem Löschen der Beziehung gleichkommt.

4. BeiCASCADEwerden die zugehörigen S-Tupelüber I_S(A1)aufgesucht und gelöscht. Das impliziert auch das Entfernen aller entsprechenden Referenzen aus allen I_S(Bi).Dabei sind lange X-Sperren erforderlich.

Eine Relation kann mehrmals in einer Vaterrolleund/oder in einer Sohnrolle auftreten. Bei Aktualisierungsoperationen sind deshalb pro Vaterrolledie Operationsfolgennach 3.4 - 3.6 und pro Sohnrolledie nach 3.1 - 3.3 entsprechend anzuwenden. SQLerlaubtauch dieSpezifikationmengenorientierterAktualisierungsoperationen.HierbeiistimPrinzip fürjedes Tupelder spezifiziertenMengedieentsprechende Ablaufstrukturnach 3.1 -3.6 erforderlich;es können jedoch Optimierungenbei der Anfragebearbeitungerfolgen(Reihenfolgevon Selektionen oder Join, Nutzungvon Clusterbildungenoder Lokalitätauf Indexstrukturen).Kann fürein Tupelder Menge die Operationnichterfolgreichausgeführt werden, so erfordertdas Prinzipder Statement Atomicitydas Rücksetzen der gesamten Mengenoperation.

4. Zugriffspfad-Unterstützung für die Einhaltung der Relationalen Invarianten

Die Betrachtung der Ablaufstrukturvon Aktualisierungsoperationennach SQL2 hat gezeigt, daß einer effizientenZugriffspfad-Unterstützungein ganz erhebliches Gewichtzukommt.Das betrifftdie Überprüfungder UNIQUE-Optionund die der verschiedenen Aspekte der ReferentiellenIntegritätinden S- und V-Relationen. Insbesondere müssen geeignete Indexstrukturen eingesetzt werden, die sowohl den schnellen, direkten Zugriff auf Schlüsselkandidaten und Fremdschlüssel unterstützen, als auch kostengünstige Änderungsoperationen (Strukturmodifikationen, Logging) erlauben.

4.1 Operationen auf Indexstrukturen

Wenn eine Indexstrukturineinem DBMSdefiniertwird,so sollsie sicher nichtausschließlich zur Überprüfungder RelationalenInvariantendienen, sondern auch fürdie Anfrageoptimierungbei verschiedenen Anfragetypenbenutzt werden [Hä78a].IhreflexibleEinsatzfähigkeitbei allenSuchvorgängen erfordert neben der Unterstützungtupelbezogener Operationen auch die der Bereichssuche, wobeider Bereich durch Schlüsselwerte (oder Präfixe)eingegrenzt werden kann und in beiden Richtungen (NEXT/ PRIOR)durchsucht werden kann. Weiterhinsind spezielle Synchronisationsprotokolle,die Sperrdauer und Sperrgranulat minimieren,von großer Wichtigkeit,da diese IndexstrukturenBetriebsmittelhoher Nutzungshäufigkeit sind (high-traffic data elements) [SG88,LY81,ESS91]. Unsere AnalyseläßtineinfacherWeise erkennen, daß bestimmteIndexoperationenund -operationsfolgen besonders häufig zu erwarten sind. Danach sind die wichtigsten Indexoperationen - das Aufsuchen eines Schlüssels in der Indexstruktur,z.B. in I_V(Ai)oder I_S(Bj),zur Prüfung der UNIQUE-Option, zur Ermittlung der Tupeladresse oder zum Ein-/Ausfügen von Einträgen.

- der sukzessive Zugriffauf alle Schlüssel, die den gleichen Wertbesitzen oder ineinem vorgegebenen Wertebereich liegen.

- das Aufsuchen eines Fremdschlüssels und seines dazugehörigen Primärschlüssels oder eines Primärschlüssels mitallen seinen Fremdschlüsseln; in diesen Fällenist ein Schlüsselwert W_1 in I_S(A1)und nachfolgend in I_V(A1)zu lokalisierenoder umgekehrt erst in I_V(A1)und danach in I_S(A1).

Diese Indexoperationen lassen sich durch folgende Grundoperationen realisieren:

- Fetch: Es wirdüberprüft,ob sich ein gegebener Schlüsselwert im Index befindet. Im Erfolgsfall wird der Schlüssel mit zugehörigem TID zurückgeliefert.

- Fetch Next:Beimersten Fetch-Next-Aufrufwirdeine Startbedingung(=,>,≥, ≠)mitSchlüsselwert oder Schlüssel-Präfixspezifiziertund ein Bereichs-Scan eröffnet.Jeder Aufrufliefertdas nächste Schlüsselwert-TID-Paar,das die Bereichsbedingungerfüllt,zurück.Dabei läßt sich ein Stoppkriterium (Stoppschlüssel und Stoppbedingung (<,≤, =, ≠)) spezifizieren.

- Fetch Prior:Beimersten Fetch-Prior-Aufrufwirdeine Startbedingung(=,<,≤, ≠)mitSchlüsselwert oder Schlüssel-Präfixspezifiziertund ein Bereichs-Scan eröffnet.Jeder Aufrufliefertdas vorherigeSchlüsselwert-TID-Paar,das die Bereichsbedingungerfüllt,zurück.Dabeikann ein Stoppkriterium ( >,≥, =, ≠) spezifiziert werden.

- Insert: Ein gegebener Verweis(Schlüsselwert, TID)wirdin den Index eingefügt. Bei der Option UNIQUE für den Index sind entsprechende Prüfungen vorgesehen.

- Delete: Ein gegebener Verweis (Schlüsselwert, TID) wird gelöscht. Zur Verallgemeinerungder Suche lassen sich die Fetch-Operationen durch einfache Suchausdrücke (simplesearch arguments) erweitern.Sie werden nichtwiedie Bereichsbedingungen an den Schlüsselwertender Indexstrukturüberprüft,sondern durchZugriffaufdieAttributwertedes referenziertenTupels. Dabeiwerden nurTupel,diedieBereichsbedingungsowiedas Suchargument erfüllen,an den Benutzer zurückgeliefert. Beider IndexoptionNONUNIQUEistfürdieOperationen Fetch, Fetch Nextund Fetch PriordieVariante “TID-Liste”sinnvoll,beider nicht(Schlüsselwert,TID),sondern (Schlüsselwert,TID-Liste),also allezum Schlüsselwert zugehörigen TIDs zurückgeliefert werden. Änderungsoperationen (Update)veranlassen das Löschen und das Einfügeneines Verweises. Weitere Operationen wieCreate Indexund DestroyIndexsind isoliert(Relationensperre)auszuführen; sie brauchen in unserem Zusammenhang nicht betrachtet zu werden. Umeine Bewertungdieser Operationen imZusammenhang mitder Integritätssicherungvornehmen zu können, ist fürkonkreteImplementierungenvon Indexstruktureneine Analysedes Leistungsverhaltens durchzuführen.Dabeispielen Fragen der LokalitätvonOperationen, der Externspeicherzugriffeund der effizientenNutzungimMehrbenutzerbetriebeine besondere Rolle.Es istoffensichtlich,daß eine balancierte Zugriffsstrukturmitdynamischer Reorganisation gefordert werden muß. Weiterhinsind der Synchronisationsalgorithmusbei Zugriffen,Strukturänderungen sowie Aktualisierungender Indexstruktur dominierende Bewertungsgrößen bei der Auswahl der am besten geeigneten Indexstruktur.

4.2 B*-Baum als Zugriffsstruktur

Hash-Verfahrenoder Erweiterbares Hashing [Fa79]können herangezogen werden, um schnell auf die Einträge einer Indexstruktur(Indextabelle)zuzugreifen. Die Operationen Fetch Next und Fetch Prior zum sortiert sequentiellen Aufsuchen aller Werte oder zur Bereichssuche lassen sich allerdings dann nichtunterstützen. Mehrwegbäumedagegen versprechen eine schnelle und effizienteAusführungaller Grundoperationen. AlswichtigstesVerfahrenzur Implementierungder Zugriffsstruktursoll deshalb der bekannte B-Baum [BMc72]untersucht werden. B-Bäume sind in Bezug auf ihre Knotenstruktur(Seiten) ausgeglichene Mehrwegbäume. IhrKnotenformat(2-4KB)gewährleisteteinen großen Verzweigungsgrad(fan-out)der Baumstruktur;ihre Modifikationsalgorithmennehmen nur lokale Änderungen vor und garantieren eine Belegung β ≥ 50% sowie eine balancierte Baumstruktur geringer Höhe. Jeder EintragimB-Baumistaus dreiElementen (K_i, D_i, P_i) zusammengesetzt (Schlüssel, (Verweisauf) Datensatz, Zeigerzum zugehörigen Unterbaum).Einsolcher Eintragspieltineinem B-Baumzweiganz verschiedene Rollen:

- Der zum Schlüssel K_i gehörende Datensatz D_i oder ein Verweis darauf werden gespeichert. - Der Schlüssel K_i dient als Wegweiser im Baum.

EineIndexstruktursollneben dem direktenZugriffauch den sortiertsequentiellen Zugriff(Imageder Relationin Schlüsselreihenfolge [Hä78])unterstützen. Diese sortierte Schlüsselfolge kann zwar durch einen DurchlaufinsymmetrischerOrdnung(Verallgemeinerungdes DurchlaufsinZwischenordnung)erreichtwerden, sie erfordertaber dieEinbeziehungganzer Baumpfadevonder Wurzelbis zu einem Blatt währenddes gesamten Durchlaufs,so daß das Zugriffsverfahrenund die notwendigenSperrprotokolle sehr komplexwerden und parallele Operationen erheblich einschränken. Außerdem wirddas fan-out durch die D_i in Wurzelund Zwischenknoteneingeschränkt und dadurch die zu erwartende Baumhöhe oft größer als erforderlich. Deshalb wollenwirden B-Baumnicht weiter detaillieren,sondern seine wichtigsteVariante, den B*- Baum, betrachten. Der Hauptunterschied liegt in der Rolle der Einträge von inneren Knoten [Co79]. InB*-Bäumenwirdininneren Knotennur die Wegweiser-Funktionausgenutzt, d.h., es sind nur (K_i, P_i) als Einträgezu führen.Diezu speichernden Informationen(K_i, D_i) werden inden Blattknotenabgelegt. Dadurch ergibt sich für einige K_i eine redundante Speicherung. Die inneren Knoten bilden also einen Index(indexpart),der einen schnellen direktenZugriffzu den Schlüsseln gestattet. DieBlätterenthalten alle Schlüssel mit ihren zugehörigen Daten in Sortierreihenfolge.Durch Verkettung aller Blattknoten (sequence set) läßtsicheine effizientesequentielle Verarbeitungerreichen, diebeimB-Baumeinen umständlichen Durchlauf in symmetrischer Ordnung erforderte.

Definition: Seien k, k* und h* ganze Zahlen, h*≥ 0, k, k*> 0. EinB*-BaumBder Klasse τ (k,k*,h*)ist entweder ein leerer Baum oder ein geordneter Baum, fürden gilt: 1. Jeder Pfad von der Wurzel zu einem Blatt besitzt die gleiche Länge. 2. Jeder Knotenaußer der Wurzelund den Blätternhat mindestens k+1Söhne, die Wurzelmindestens 2 Söhne, außer wenn sie ein Blatt ist.

3. Jeder innere Knoten hat höchstens 2k+1 Söhne. 4. Jeder BlattknotenmitAusnahme der Wurzelals Blatthat mindestens k*und höchstens 2k*Einträge.

Hinweis: Der so definierte Baum wird in der Literatur gelegentlich als B^+-Baum [Co79] bezeichnet. Es sind also zwei Knotenformate zu unterscheiden:

DieZeiger P_P und P_N (PRIORund NEXT)dienen zur Verkettungder Blattknoten,damitalle Schlüssel direktsequentiellaufsteigend undabsteigend verarbeitetwerdenkönnen.Das FeldMenthalte eine Kennung des Seitentyps sowie die Zahlder aktuellenEinträge.Da die Seiten eine feste Länge Lbesitzen, lassen sich aufgrund der obigen Formate k und k* bestimmen. Sollineinem inneren Knotender (2k+1)-teEintraggespeichert werden (beimBlattknotender (2k*+1)-te Eintrag),entsteht ein Seitenüberlauf.Es wirdein Split-Vorgangausgelöst, der ggf.auf der nächst höheren Ebene einen weiteren Split-Vorgang(usw. bis zur Wurzel)auslösen kann. Split-Faktorengrößer 1 verbessern zwar die Speicherplatzbelegung, erhöhen aber auch den Reorganisationsaufwand [Kü83]; sie werden hier nicht betrachtet. Bei Seitenunterlauf erfordertder B*-Baumein Mischenbenachbarter Seiten, das sich ggf.auf dem Pfad bis zur Wurzelfortsetzen kann. In praktischen Systemen verzichtet man häufigauf die Realisierungder Mischoperation,wodurchman das Risikoeiner Speicherplatzbelegung von β < 50% inKaufnimmt.Eine Seite bleibtdann inder B*-Baumstruktur,solange sie noch mindestens einen Eintrag besitzt.

K_1 ...

P_0 P_1 P_b

M K_b innerer Knoten

k b 2k ≤ ≤

Blattknoten k* m 2k* ≤ ≤

freier Platz L

K_1 ...

M D_1 K_2 D_2

P_P P_N freier Platz K_m D_m

EinBeispieleiner IndexstrukturI_{ABT}(ABTNR)mitdem AttributUNIQUEist inBild1 als B*-Baumveranschaulicht.Unterstelltman als Seitengröße 2KBytesund als Länge von ABTNRund P jeweils4 Bytes, so erhält man für k den Wert 127 und als maximales Fan-out 255.

Für einen IndexvomTypNONUNIQUEkann dieselbe Baumstrukturherangezogen werden. Es ändert sich nur das Format der Blattknoten.

Blattknotenspeichern variabel lange Einträgemiteinem Schlüsselwert, eine Längenangabe und einer TID-Listeder entsprechenden Länge, wobei die TIDsauf alle Tupel der indexiertenRelation, die den Schlüsselwert als Wert des indexierten Attributsbesitzen. Die obige Blattseite könnte beispielsweise zum Index I_{PERS}(ANR) gehören.

Nach dieser Skizzierungdes B*-Baumesistintuitivklar,wiedie oben eingeführtenBasisoperationen einer Indexstrukturablaufen. DieLokalisierungdes gesuchten Schlüssels (Fetch, Delete, Insert)erfordert ein Traversieren des Baumes von der Wurzelzum Blatt;es kostet also h*Seitenzugriffe(h*=3inBild1 als typische Größe). Aktualisierungsoperationenbleiben immerlokalund auch bei Split-und Mischvorgängen immerbeschränkt. Fetch Nextverlangteine Baumtraversierungzur Bestimmungder Startposition; es kann dann mit Hilfe eines Scans längs der verketteten Blattseiten fortgesetzt werden.

K25 K75

K8 K13 K25 K35 K75 K90 K99

K40TID_1 K51TID_2 K55TID_3 K56TID_4 K75TID_5 . . .

�≤

Bild 1: I_{ABT}(ABTNR) als B*-Baum der Klasseτ(2,3,3)

K51 2 TID_1 TID_k K55 n TID_1 TID_2 . . . TID_n K56 1TID_m . . .

5. Synchronisation in Indexstrukturen

Die Serialisierbarkeit von Transaktionen erfordert bestimmte Synchronisationsmaßnahmen. In der Literatur wurdenbisher sehr vieleSynchronisationsprotokollevorgeschlagen, deren Tauglichkeitjedoch nichtnachgewiesen wurde. Einen Überblick dazu gibt[ESS91].In praktischen Fällenwirddeshalb immer das bewährte strikteZwei-Phasen-Sperrprotokollherangezogen. Wirbenutzen es in seiner verallgemeinerten Form als hierarchisches Sperrprotokoll.

5.1 Hierarchisches Sperrprotokoll

ZumSperren von Objektenführen wirein hierarchisches Sperrverfahren ein, das ein Sperren von Objekten mitunterschiedlichen Granulaten erlaubt, also z.B. Datenbank, Segment, Relation, oder Index und Tupel nach folgender Halbordnung:

Dieser azyklischeGraph veranschaulicht,daß eine DBaus n Segmenten besteht, daß einem Segment m Relationenzugeordnet sein können und diese wiederumk Tupelbesitzen können. Weiterhinkönnen mehrere Indexstrukturenfüreine Relationimselben Segment angelegt sein. EinIndexbesitzt jSchlüsselwerte, denen wiederum TIDszugeordnet sind. Bei einem UNIQUE-Indexist pro Schlüsselwert ein TIDvorhanden, das auf das zugehörige Tupelverweist;bei einem NONUNIQUE-Indexkönnen es mehrere (TID-Liste) pro Schlüsselwert sein. Für jedes Objektdieser Typen können beispielsweise die inder folgendenKompatibilitätstabelleangegebenen Sperrmodi herangezogen werden [GLPT76, Gr78].

Relation

Index

Tupel

Segment

Datenbank

Schlüsselwert

IS IX S SIX X IS + + + + - IX + + - - - S + - + - - SIX + - - - - X - - - - -

EinObjektwirdüber seinen Namen gesperrt, beispielsweise ein TupelmitHilfeseines TID;wenn dies keinen DB-weiteindeutigen Namen ergibt, kann zusätzlich die RIDder zugehörigen Relation benutzt werden (RID/TID).BeimSperren eines Objektes wirddynamischein Sperrkontrollblock(SKB)angelegt, der über eine Hashfunktionlokalisiertwird.Da ein sehr großer Namensraum zu verwaltenund der zur Verfügungstehende HauptspeicherfürdieHashtabelle begrenzt ist,isteine effizienteKollisionsbehandlungerforderlich.AlleSynonymeineiner Hashklasse lassen sich z.B.verkettetspeichern. Das Anlegen oder Freigeben eines SKB(Lock/Unlock)ist deshalb eine recht aufwendige Operation (> 100 Maschineninstruktionen). Das hierarchische Sperrkonzept erzwingtdie strikteEinhaltungder Sperrhierarchie. Der Zugriffauf ein Tupel kann, wie dargestellt, über die Objekte Datenbank, Segment und Relation oder eine der Indexstrukturen(wennvorhanden)erfolgen,d.h.,das Lokalisierendes TupelskannmitHilfeeines Relationen- Scans oder mitHilfeeines Index-Scans über eine Indexstrukturbewerkstelligtwerden. EineLeseoperation erfordert zur Gewährleistungder Serialisierbarkeitnur das Sperren eines hierarchischen Pfades zumTupel,währendbeieiner Einfüge-oder Lösch-OperationallehierarchischenPfade (alleIndexstrukturen und das Tupel oder die gesamte Relation)explizitoder implizitgesperrt werden müssen, da ja auch alle Indexstrukturenzu aktualisieren sind. Bei Änderung von Attributwerteneines Tupels genügt das Sperren des hierarchischen Pfades zum Tupel sowiedas Sperren der betroffenenIndexstrukturen. Generell nehmen wiran, daß bei Modifikationsoperationendas Tupelbereits längs der HierarchieDB- Segment-Relationgesperrt ist,bevorein SperrprotokollfürIndexzugriffeangestoßen wird.Da bei Insert (K_i, TID)und Delete (K_i, TID)das TIDdes Tupels benötigtwird,muß es offensichtlichvorher lokalisiert sein. Folgendes hierarchische Sperrprotokollder TransaktionT1 zum Lesen eines Tupels TID_1 der Relation RID1 über einen Index IID1 mit Schlüssel K1 (in Segment SID1) wäre denkbar:

T1: Lock (DB, IS) Lock (SID1, IS) Lock (RID1, IS) Lock (IID1, IS) Lock (IID1K1, S) Lock (TID_1, S) . . .

Diese Sperren bleiben bis Commit(T1) gesetzt.Solche langen Sperren verhindern, daß eine andere Transaktion Indexeintrag und Tupel verändert und gewährleisten die Wiederholbarkeitdes Lesevorgangs. Deshalb muß die Sperre auf dem Schüsselwert (IID1K1)auch dann bis Commit(T1)gehalten werden, wenn es dafür kein Tupel gibt. DieFrage, wiedie Indexstruktur(B*-Baum)beim Traversieren zu sperren ist, wurde bisher nichtdiskutiert.Ebenso bleibtdie Frage, wieein BereichimIndexzu sperren ist,vorläufigoffen.Dieeinfachste Lösung wäre das Setzen einer Indexsperre, z.B. durch

T1: Lock (DB, IS) Lock (SID1, IS) Lock (RID1, IS) Lock (IID1, S) . . .

Aus Effizienzgründenkommtdiese Lösung jedoch nur in Frage, wenn sich der Lesevorgang auf einen großen Teildes Indexbereichsbezieht und das Sperren der einzelnen Indexeinträgekeine effektiveLösung mehr darstellt. Bei der Indexsperre bleiben natürlichalle Schlüsselwerte und alle Lückendazwischen erhalten, so daß offensichtlich jeder Lesevorgang wiederholt werden kann.

5.2 Sperren in B*-Bäumen

Indexstrukturenwerden typischerweise von verschiedenen Transaktionen gleichzeitigbenutzt, wobei eine TransaktionT_i auch mehrere Operationen nacheinander ausführen kann. Konsistenzebene 3 (Serialisierbarkeitder T_i) erzwingtdie Gewährleistungder WiederholbarkeitvonLesevorgängen (RR= Repeatable Reads), was insbesondere auch für indexgestützte Leseoperationen gilt.Ein Synchronisationsprotokoll sollte deshalb folgendes ermöglichen [Gr81]:

- schneller Baumdurchlauf für T_i zur Lokalisierung von K_i - Ausnutzung der Vorteile der Referenzlokalität auf Baumseiten - Unterstützung hoher Transaktionsparallelitätbei den eingeführten Grundoperationen während des Baumdurchlaufs und bei Strukturmodifikationen.

Diese Anforderungen implizieren

- möglichst kleine Sperrgranulate und geeignete Sperrmodi - parallele Operationen mehrerer Transaktionen auf einer Indexstrukturund, wenn möglich,sogar auf einer Seite - Einsatz vonSperren (lange Sperren bis EOT)auf Einträgen(K_i + TID-Liste)oder gar K_i-TID-Paa- ren - Einsatz vonkurzenSeitensperren (Latch,Sperrdauer bis zum Ende der Operation)fürdas Lesen und Ändern von Seiten - Lesen und Aktualisierung von Objekten in einer Seite durch parallele Transaktionen T_i und T_{j.}

ProtokollemitSeitensperren würden auf Bäumen insbesondere bei Strukturmodifikationenoftzu einer Serialisierungder Transaktionen führen. AlsLoggingwürden dann einfache Verfahrenwiedas Schreiben vonBFIM-und AFIM-Seitenunter Beachtung der WAL-und COMMIT-Regelgenügen [Gr81,HR83]. AlsKonsequenz solcherAnforderungensinddeshalb eingeeignetes SperrprotokollfürEinträgeund damit zwangsläufig ein geeignetes Log-Verfahren auf Eintragsbasis zu entwickeln [ML89].

Hierbeiistzu beachten, daß bei einem ABORTvonT_i ein bloßes physisches UNDO(T_i) nichtausgeführt werden kann. Einträgeund Sätze können ineiner Seite ständigverschoben oder sogar ineine neue Seite migriertwerden. Insbesondere können Strukturmodifikationenbei B*-Bäumenzum gleichzeitigen Verlagern mehrerer Einträge führen. Deshalb ist bei Recovery-Operationen eine Art Kompensation (logisches UNDO)oder eine Wiederholung(REDO)der Operationerforderlich,was wiederumeinen für diese Operationen konsistenten DB-Zustand zum Recovery-Zeitpunkt voraussetzt. Folgendes Szenarium soll das Problem veranschaulichen. Die Operationen betreffen einen B*-Baum (Bild1). Bild2 illustriertEinfügeoperationen,von denen eine das Splittingeiner Seite (P3) auslöst. K60 wurdedabei vonT1inP3 eingefügtund wirddurchdas Splittingnach P4 verschoben. Das nachfolgende Abortkann keinphysisches UNDOfürP3/P4 bewerkstelligen,weilinzwischenP3 durchInsert(K53)von T2 modifiziertwurde. Für unsere Zwecke verdeutlichtdie skizzierteOperationsfolge,daß ein Logging/ Recovery-Verfahrenauf Eintragsbasis (oder Operationsbasis) entworfenwerden muß, wobei die Verschiebbarkeit protokollierter Einträge in einer Seite und zwischen Seiten gewährleistet sein muß. Die Wiederholbarkeitvon Lesevorgängen (RR) erfordert nur gleiche Reihenfolge von dem Benutzer sichtbaren Objekten.Das impliziertdas lange Sperren dieser Objekteund, wenn notwendig,der Lücken zwischen diesen Objekten. Der Durchlaufeines B*-Baumsbraucht nichtwiederholbarzu sein, er muß lediglich zum gleichen Ergebnis, d.h. der gleichen Objektfolge führen. Deshalb schlagen wirfürsolche und andere Operationen Latches vor [Gr81],die in S- oder X-Modus erworbenwerden können. Da sie gegebenenfalls sehr häufigangefordertund freigegeben werden, sind spezielle Implementierungsmaßnahmen angebracht. Latch-Kontrollblöckesind für Betriebsmittel,die häufig gemeinsam benutzt werden (Zugriffspfadseiten,Sperrtabelle, Systempuffer, Warteschlangen usw.), imvirtuellenSpeicher des DBS-Adreßraums“statisch”anzulegen, so daß sie direktmanipuliert werden können. ImPrinzipkönnte man den Namen des BetriebsmittelsB_i mitHilfeeiner Hashfunktion h auf eine Adresse h(B_i) abbilden,wodann die KontrollinformationfürB_i gefunden werden kann. Durch die sorgfältigeWahlder Hashfunktionund durcheine ausreichende Größe der Hashtabelle kann sichergestellt werden, daß Hashkonflikteder Arth(B_i) = h(B_j) nur sehr selten auftreten. Eine Latch-und eine Unlatch-Operationsollte mit ~ 10 Maschineninstruktionenausführbar sein. Unter der Voraussetzung, daß die Dauer der Verarbeitungzwischen Latchund Unlatchsehr kurz ist, kann das Warten auf einen Latch durch “busywait”überbrückt werden; sonst durch expliziteDeaktivierungdes zugehörigen Prozesses. B*-Bäumekönnen mitHilfeder Latch-Kopplung[BS77]durchquertwerden. Vonder Wurzelher werden längs des entsprechenden Pfades die Latches fürdie Seiten angefordert. Sobald füreine Seite P1 und

K25 K75

K35 K75

K40 K51 K55 K56 K75

P1

P2

P3

T1: Insert (K60,TID) b)

. . .

. . .

. . .

. . .

a) Ausgangssituation

K35 K75

K40 K51 K55 K56 K60

P2

P3

T1: Insert (K45,TID))→ Splitting von P3 c)

K35 K55

K40 K45 K51 K55 K80 . . .

P2

P3

K75

K75

K56 K60 K75 P4

T1: Abort e) K35 K55

K40 K51 K53 K55

P2

P3

K75

K56 K75 P4

Bild 2: Modifikationen in einem B*-Baum

K80 . . .

K80 . . .

K80 . . .

T2: Insert (K53,TID) d)

K35 K55

K40 K45 K51 K53 K55 K80 . . .

P2

P3

K75

K56 K60 K75 P4 ihre Nachfolgeseite P2 Latches erworben wurden, kann der Latch fürP1 wieder freigegeben werden. Das Insert (K60,TID) in Ausgangssituation a von Bild 2 erzeugt folgende Latch-Kopplung:

Da ein Schlüsselwertinmehreren Indexstrukturenvorkommenkann, istzusätzlichdie Spezifikationdes Indexnamens IID_k erforderlich.Da weiterhinder Name einer Sperre eine feste Länge (4 Bytes) haben muß, Schlüsselwerte jedoch variabellang sein können, kann diese RestriktionmitHilfeeiner Hashfunktion erfülltwerden. Wenn beispielsweise I_{ABT}(ABTNR)den internen Namen IID1besitzt, kann der Indexeintrag von Schlüsselwert K60 durch die Konkatenation (IID1K60) angesprochen werden.

Es istoffensichtlich,daß aufder BaumstrukturvonBild2a auch paralleleTransaktionenohne gegenseitige Behinderungen Einfügungen vornehmen können. Beispielsweise können die beiden Aktionen T1:Insert(K57,TID_1) und T2: Insert(K81, TID_2) wie folgt ablaufen:

Die beiden Einfügungen können ohne Strukturänderungen des B*-Baumesabgewickelt werden. Bei Strukturänderungenist das Protokollder Latch-Kopplungzu modifizieren.Eineinfaches Aussperrungsprotokollkönnte folgendermaßen ablaufen. Wirdbeimersten Baumdurchlauffestgestellt,daß inder betreffendenBlattseitekeinPlatz mehr ist, wirdder Latchwiederfreigegeben, und der Baum wirdvonder Wurzelher imkritischenPfad mitX-Latchesbelegt. DerWurzel-Latchverhindert,daß neue Transaktionen inden Baumeintreten können. Über die anderen Latches kann verhindertwerden, daß inkonsisten-

T1: . . .

Lock (IID1, IX) Latch (P1, S) Latch (P2, S) Unlatch (P1) Latch (P3, X) Unlatch (P2) Lock (IID1K60,X) . . . Unlatch (P3) . . . Unlock (. . .)

P1 wird nur gelesen P2 wird nur gelesen

P3 soll modifiziert werden; es ist genügend Platz vorhanden lange Sperre für Indexeintrag

Anforderung der Sperren gemäß Sperrhierarchie bereits erfolgt

Freigabe aller Sperren bei Commit (T1)

Einfügen des Eintrags

T1: . . .

Lock (TID_1, X) Latch (P1, S) Latch (P2, S) Unlatch (P1) Latch (P3, X) Unlatch (P2) Lock (IID1K57,X) . . . Unlatch (P3)

T2: . . .

Lock(TID_2, X) Latch (P1, S) Latch (P2, S) Unlatch (P1) Latch (P4, X) Unlatch (P2) Lock (IID1K81,X) . . . Unlatch (P4)

Sperren der Tupel te Operationenausgeführt werden.Es kann keinDeadlockentstehen, da alleTransaktionenzu den Blättern hinfortschreiten.Befindensich noch Leser imBaum, so führtein X-Latchhöchstens zu einer Wartesituation.Vorhandene Latches werden inendlicherZeit(sehr kurz)freigegeben. Wenn alle von einer StrukturmodifikationbetroffenenSeiten mitX-Latchesbelegt sind, ist sichergestellt, daß andere Transaktionennichtgefährdetwerden. DieSituationvonBild“2b→ 2c”läßtsich folgendermaßen bewältigen:

Es istoffensichtlich,daß das strikteAussperrungsprotokollverbessert werden kann. Fallsein Knotenim Einfügungspfadsicher ist, d.h. noch Platz füreinen Eintragbesitzt, kann der X-Latchauf dem Vorgängerknoten sofortwiederfreigegeben werden. Das bedeutet, daß nur der “unsichere”Teilbaumwährend der gesamten Strukturmodifikation gesperrt bleibt. ImPrinzipwirddas Latch-Protokollbei jeder Indexoperationvon der Wurzelbeginnend bis zum betreffenden Blattdurchlaufen.BeimIndex-Scan ist eine Optimierung[Mo90]derart denkbar, daß imScan- KontrollblockdieBlattseitevermerktwird,dieden Schlüsselwertmitder aktuellenCursorpositionenthält. EinFetch Nextkann so versuchen, fürdie aktuelleBlattseiteeinen S-Latchdirektanzufordern,was mit den eben beschriebenen Baum-Protokollenverträglichist.Jedoch muß dabei sorgfältigkontrolliertwerden, ob die Blattseitein der Zwischenzeitmodifiziertwurde. Bei einem Split-oder Mischvorgangkann der Schlüsselwert in eine ganz andere Seite verschoben worden sein; die fraglicheSeite kann sogar vollständigaus dem B*-Baumentferntwordensein. Wenn jede Seite miteiner Versionsnummerversehen und diese beijeder Änderung inder Seite inkrementiertwird,läßtsichdieses Problemmitangemessenem Aufwand lösen.

. . . Lock (IID1, IX) Latch (P1, S) Latch (P2, S) Unlatch (P1) Latch (P3, X) Unlatch (P2) Unlatch (P3) Latch (P1, X) Latch (P2, X) Latch (P3, X) . . . Latch (P4, X) Lock (IID1K45, X) . . . Unlatch (P1, ... P4)

P3 ist nicht sicher; es ist eine Strukturmodifikation erforderlich

Anfordern einer neuen Seite P4

Modifikation von P2, P3 und P4

5.3 Sperrprobleme bei Indexzugriffen

Diebisher eingeführten Protokollereichen füreinfache Fetch-Operationen (= K_i) aus. Beimächtigeren Fetch-Operationen (z.B. >K_i) und bei Fetch Next können jedoch Phantom-Probleme auftreten, die die Forderungnach Serialisierbarkeitder Transaktionenverletzen[Mo90].BeiSuchbedingungen wie'>K45' oder '=K4?'als Präfix-Bedingungist der erste diese BedingungerfüllendeSchlüsselwert imIndexnicht unmittelbarbekannt. Deshalb kann der betreffendeIndexeintragauch nichtdirektgesperrt werden. Eine sequentielle Suche im Index führt zu dem zu diesem Zeitpunkt nächsten Schlüssel. Imfolgendenverzichtenwirauf die Konkatenation(IIDK_i) eines Index-Schlüssels und benutzen nur die Kurzform (K_i).

1. Problem Derzugehörige Eintragkönntevoneiner anderen Transaktionineinem unverträglichenModusgesperrt sein.

Damitist die Seite P2 ggf. fürlange Zeitblockiert,was die Parallelitätder Operationen auf dem Index beeinträchtigenkann. AußerdemkönnteeinDeadlockentstehen, wennT1noch einmalLatch(P2,X)anfordert.Eine Verbesserung bringtein bedingterLock-Aufruf,der bei Blockierungdie Kontrollesofortzurückgibt.

2. Problem T1 könnte seine Operationen wie folgt fortsetzen:

K40 K45 K65 K70

P1 P2

T1: Lock (K65, X)

. . . T2: Fetch Next (>K45)

. . . Latch (P1,S) Latch (P2,S) Unlatch (P1) Lock (K65,S) wartet auf Unlock (K65) durch T1

T2: Condlock (K65, S) Unlatch (P2) Lock (K65, S)

Blockierung damit wird bis zur Lockgewährung gewartet

T1: Insert (K50, TID)

. . . Lock (K50, X) mit den entsprechenden Latch-Operationen

Damit ergibt sich folgende Situation:

Beidiesem Suchvorgang sieht T2 K50nicht;ein erneutes Fetch (>K45)würde jedoch K50liefern.Um diese Inkonsistenzzu vermeiden, könnte man bei Sperrgewährung das zuletzt durchquerte Schlüsselintervallerneut durchsuchen. Dieses in [Mo90]vorgeschlagene Revalidierungsprinziperkennt hier das Phantom K50;es hilft,wenn ein Suchvorgang durch die Änderungssperre einer anderen Transaktion blockiert wurde. Es ist jedoch keine allgemeine Lösung, die Serialisierbarkeit garantiert.

3. Problem Wenn beispielsweise später die Operationen

T3:Insert (K48, TID) . . . Lock (K48, X) . . .

Commit T2:Fetch Next (>K45) folgen,sieht T2wiederumeine andere Schlüsselfolge.Das Revalidierungsprinziphilftalso bei der Wiederholungeiner Lesefolgenicht.Das Problemtrittoffensichtlichdadurch auf,daß T3nichtmitgeteiltwurde, daß eine noch nichtbeendete Transaktion(T2)die LückezwischenK45und K65bereits durchsucht hatte. Die Einfügung von T3 erzeugt also für T2 ein Phantom.

4. Problem Wir beziehen uns auf folgende Situation:

TransaktionT1löschtdas Tupel(K50,TID),und TransaktionT2startet zu zweiverschiedenen Zeitpunkten eine Suche, die das Indexintervall mit K50 betrifft.

K45 K50 K65 K70

P1 P2 K40

T1: Commit (→ Unlock (K65), Unlock (K50)) T2: Fetch liefert jetzt K65 zurück

K45 K50 K65 K70

P1 P2 K40

T1:Delete (K50, TID)

. . . Lock (TID, X) Sperren des Tupels Lock (K50, X) Sperren des Indexeintrages . . . Löschen von Tupel und Eintrag T2:Fetch Next (> K45)

. . . Lock (K65, S) Es wird Tupel mit Schlüssel K65 gefunden . . .

T1:Abort Die Delete-Operation von T1 wird rückgängig gemacht T2:Fetch Next (> K45)

. . . Lock (K50, S) Es wird Tupel mit Schlüssel K50 gefunden! . . .

Hierergibtsich das Problem dadurch, daß die Löschung von T1 einem nachfolgenden Leser nichtbekannt gemacht wurde. Auch dadurch kann die RR-Eigenschaft gefährdet werden.

5.4 Sperrprotokolle für Indexzugriffe

Eine Lösung impliziertoffensichtlichdas Sperren aller gelesenen Objekte zusammen mitallen Lücken dazwischen. Das direkteSperren vonLückenistentweder extremineffizient,wenn allemöglichen(nicht existierenden)Schlüssel gesperrt werden, oder gar unmöglichz.B.bei Schlüsseln vomTypREAL.Eine elegante Lösung wäre auf der Basis von Bereichssperren (Prädikate) möglich, die entsprechende Schlüssellückenabdecken. Jedoch würdensolche Maßnahmen die Repräsentation vonPrädikatenund ihre häufige Überprüfung verlangen, was aus verschiedenen Gründen ineffizient ist. Eine akzeptable Lösung für das Problem, Schlüsselbereiche oder -lücken zu sperren, kann man erhalten, wenn man füralle Transaktionen ein verbindlichesSperrprotokollvorschreibt.Eine LeseoperationvonT1muß einer indenselben BereichnachfolgendenEinfügeoperationvonT2mitgeteiltwerden können. Ebenso muß ein Löschvorgangeinem nachfolgenden Leser bekannt gemacht werden. Diese Forderungen lassen sich durch folgendes Protokollerfüllen.Eine Fetch-Operationsetzt auf jeden aufgesuchten Schlüssel eines Suchbereiches eine S-Sperre. Eine Einfügeoperationmuß überprüfen, ob der “nächsteSchlüsselwert”verfügbarist;dies läßtsichdurcheine kurzeSperranforderungmitX-Modus erreichen. Beieiner Löschoperationwirdder betreffende Eintragaus dem Indexentfernt.Folglichkann nur ein benachbarter Eintrag für die Kommunikationmitnachfolgenden Lesern benutzt werden. Eine Löschoperation muß deshalb eine lange Sperre auf dem nächsten Schlüsselwert in einem Modus erwerben,der einen Leser bisCommitder Löschtransaktionzu wartenzwingt.Derzu löschende Schlüssel muß miteiner kurzenX-Sperreüberprüftwerden, ob er fürdieLöschoperationverfügbarist.AlsBeispiel kann folgendes Szenarium dienen:

T1:Fetch Next (>K50)

Lock (K65, S) erhält K65 T2:Insert (K55, TID)

Lock (K65, X, I) nächster Schlüsselwert muß überprüft werden . . .

T1:Commit

. . . T2: Lock (K55, X) eingefügter Schlüssel erhält eine lange Sperre Indie LückevonK50- K65kann erst nach Commit(T1)eingefügtwerden. DieAnweisungLock(K65,X, I)besagt, daß dieX-SperreaufK65erworbenwerden muß, aber sofortwiederfreigegeben werden kann (I = instant).

In ähnlicher Weise muß bei Löschvorgängen verfahren werden.

T1:Delete (K50, TID)

Lock (K65, X) Beim Löschen muß auch der nächste Schlüsselwert gesperrt werden Lock (K50, X, I) Schlüsselwert K50 wird gesperrt, aber aus dem Index entfernt T2:Fetch Next (>K45)

Lock (K65, S) T2 sieht K50 nicht; es fordert den nächsten in der Indexstruktur befindlichen Schlüssel an T1:Abort Das Revalidierungsprinzip führt jetzt auf die Folge K50, K65, ...

Das Prinzipder Bereichssperren mitHilfedes nächsten Schlüsselwertes fordertdie Einhaltungvonvorgegebenen Protokollen.Dabeisollnoch einmalunterschieden werden, daß damitzwardie vierskizzierten Probleme gelöst werden können, jedoch nichtimmerminimaleBereichssperren eingesetzt werden. Das liegtan folgenderinhärenterVorgehensweise: Das Konzept“Sperrendes nächsten Schlüsselwertes”teiltnachfolgenden Operationen mit,daß in der Schlüssellücke noch nichtfreigegebene Operationen (Delete)erfolgtsind oder daß ein Leser die Lückevielleichtdurchsucht hat. Falls in der folgenden Situation

T1:Fetch (K65)

. . . Lock (K65, S) . . .

durchführt,bleibtdas SchlüsselintervallK51-K64fürEinfügungenanderer Transaktionenunzugänglich.

T2:Insert (K53, TID)

. . . Lock (K65, X) . . .

K45 K50 K65 K70

P1 P2 K40

Indiesem FallwirdT2unnötigblockiert,weildie Kommunikationüber “Sperrendes nächsten Schlüsselwertes”mitvorherdagewesenen Transaktionen eine zu geringe Informationübermittelt.Insgesamt gesehen, erlaubt das gewähltePrinzipjedoch effizienteund effektiveLösungen unserer Problemstellung. Die Diskussion der Sperrprobleme auf Indexstrukturenwurde bisher nur für die Suche mitFetch und Fetch Next (>,≥, =) geführt. Als Ergebnis kann folgendes festgehalten werden. • Bevor eine Sperre auf Indexeinträge angefordert werden kann, ist die Baumstrukturmit Hilfeder Latch-Kopplung zu durchlaufen.

• Eine Fetch-Operation setzt eine S-Sperre auf jeden (intern) gelesenen Schlüsselwert des Index (auch auf solchen, deren referenzierte Tupeldas Suchargument nichterfüllen).Sollindie Lückebis zum nächst höheren Schlüssel nichts eingefügtwerden, so muß auch der nächst höhere Schlüsselwert mit S gesperrt werden.

• Das Konzeptder Bereichssperren erfordert,daß Aktualisierungsoperationen(Insertund Delete) ein bestimmtes Sperrprotokolleinhalten. Sie müssen den nächst höheren Schlüsselwert ineinem mitS unverträglichen Modus sperren.

• BeimInsertgenügt einTest, ob Zugriffaufden nächsten Schlüsselwertgewährtwerdenkann (instant lock duration).

• Bei Delete muß die Sperre auf den nächsten Schlüsselwert angefordert und bis Commitgehalten werden (long lock duration).

• DieUngleichbehandlungvonInsert und Delete liegtdarinbegründet, daß ein noch nichtfreigegebener SchlüsselwertfürLesetransaktionen inder Indexstruktursichtbaristund einen Scan stoppt, während ein gelöschter Schlüsselwert bereits aus der Indexstrukturentfernt wurde, durch Abort der löschenden Transaktion jedoch jederzeit wieder “auftauchen” kann.

K35 K42

K38 TID_1 K41 TID_2

P2

P3

. . .

K45 TID_3 K48 TID_4 P4 K51 TID_5

K38 a

TID_1

K41 b

TID_2

K45 a

TID_3

K48 b

TID_4

K51 a

TID_5

Tupeln der Relation

Indexstruktur

Bild 3: Ausgangssituation zu den Sperrprotokollen für Indexoperationen

Aneinem Beispielsolljetztdie Synchronisationvon Abläufenillustriertwerden, die bei Erweiterungder

Suchprädikate(<,≤, ≠)und Durchlaufder Indexstrukturinbeiden Richtungen(Next,Prior)auftreten.Da-

bei betrachten wirnur noch die Sperren auf die Schlüsselwerte und Tupel.Es sei folgendeAusgangssi-

tuation gegeben (Bild 3).

TransaktionT1 sucht die Tupel mitder Bedingung(A1= 'K4?'ANDA2= 'a'),d.h. miteiner Präfix-Be-

reichsbedingungund einem einfachen Suchargument (Fetch Next).T2sucht die Tupel,die (A1≤ 'K50')

erfüllen (Fetch Prior). T3 und T4 fügen neue Tupel ein.

T1:Fetch Next (A1 = 'K4?' AND A2 = 'a')

. . . Lock (K41, S) lange Sperre, obwohl sich Lock (TID_2, S) (TID_2, K41, b) nicht qualifiziert . . . Lock (K45, S) Lock (TID_3, S) Tupel (TID_3, K45, a) qualifiziert sich . . . Tupel (TID_3, K45, a)wird verarbeitet T3:Insert (K40, TID_6) Tupel (TID_6, K40, a) soll eingefügt werden Lock (TID_6, X) . . . Lock (K41, X, I) nächster Schlüssel muß kurz gesperrt werden T3 wartet auf die Freigabe von K41 durch T1. Ohne die S-Sperre von T1 hätte hier ein “Phantom” erzeugt werden können.

T4:Insert (K47, TID_7) Tupel (TID_7, K47, a) soll eingefügt werden Lock (TID_7, X) . . . Lock (K48, X, I) Sperre wird gewährt und sofort wieder freigegeben (instant duration) Lock (K47, X) . . . Einfügen des Eintrags (K47, TID_7)

Der Eintrag ist nun in Seite P4 des B*-Baumes eingefügt (Bild 4).

K35 K42

K38 TID_1 K41 TID_2

P2

P3

. . .

K45 TID_3 K47 TID_7 P4 K48 TID_4

K38 a

TID_1

K41 b

TID_2

K45 a

TID_3

K48 b

TID_4

K51 a

TID_5

Tupeln der Relation

Indexstruktur

Bild 4: Fortsetzung des Beispiels zu den Sperrprotokollen für Indexoperationen

K51 TID_5

K47 a

TID_7

T2 beginnt jetzt mit der Suche nach (A1≤ 'K50')

T2:Fetch Prior (A1 ≤ 'K50')

. . . Lock (K51, S) T2 hat den Schlüsselwert des rechten Randes des Suchbereichs zu sperren. Jetzt kann keine Transaktion mehr den Schlüsselwert K48 löschen oder in die Lücke zwischen K48 und K51 einfügen.

Lock (K48, S) Lock (TID_4, S) . . . Tupel (TID_4, K48, b) hat sich qualfiziert und wird verarbeitet.

T2:Fetch Prior (A1≤ 'K50')

. . . Lock (K47, S) . . . T2 muß hier auf die Freigabe von Tupel (TID_7, K47, a) durch T4 warten.

T4:Commit T2: Lock (TID_7, S)

. . . Tupel (TID_7, K47, a) wird verarbeitet T1:Fetch Next (A1 = 'K4?' AND A2 = 'a') . . . Lock (K47, S) wird sofort gewährt Lock (TID_7, S) . . . Tupel (TID_7, K47, a) qualifiziert sich und wird verarbeitet

T1 kann mitseiner Suche in der gezeigten Weise fortfahren.K48 wirdgesperrt, qualifiziertsich aber

nicht.Es wirdfestgestellt, daß K48momentan der letzte EintragimBereichK4? ist. Umdie Wiederho-

lungdes Lesevorgangs jedochzu gewährleisten,muß der Randschlüssel K51gesperrt werden;das ver-

hindert hier das Einfügen von K49.

T2 setzt seine Suche ebenfalls fortund erreicht K45und K41.Es ändert dann das Suchargument auf

(A1≥ 'K40'ANDA1≤ 'K50')und beendet somit den Fetch-Prior-Scan. K41ist gesperrt, was fürunser

Protokollausreichend ist, um Einfügungenund Löschungen im Bereich K38- K41zu vermeiden. Die

vorherigenLesesperren auf allen Schlüsseln, auf die zugegriffenwurde, verhinderndiese Operationen

aufdem gesamten Pfad, aufdem gelesen wurde,was also dieWiederholbarkeitdes Lesens sicherstellt.

Beider verallgemeinertenSuche können Leser die Blattseiteneines B*-Baumesinentgegengesetzten

Richtungendurchlaufen.Dies kann jedoch nichtzu einem Deadlockführen,da fürden Baum-Durchlauf

nur S-Latches angefordert werden. Solange bei Änderungen und Strukturmodifikationennur jeweilsauf

einem BlattX-Latchesgesetzt werden, kann es nur Wartesituationengeben, da solche Latches nur von

der Wurzel zum Blatt hin erworben werden.

Unser Beispielzeigte die Suche imBereich(A1≥ K40ANDA1≤ K50)inNEXT-und PRIOR-Richtung.

Daraus können wirin allgemeinerWeise die Regeln fürdas Sperren von Indexstrukturenableiten. Die

eingangs dieses Abschnitts aufgestellten Regeln müssen nur geringfügig ergänzt werden:

• Bei Insert wird der nächste Schlüsselwert K_i mit Lock (K_i, X, I) gesperrt (instant duration).

• Bei Delete wird der nächste Schlüsselwert K_i mit Lock (K_i, X) gesperrt.

• BeiFetch Nextsei die Stoppbedingung (K_i ≤ K_u) oder (K_i < K_u). AlleSchlüsselwerte K_i, die imSuchbereich liegen, werden dann der Reihe nach mitLock(K_i,S) gesperrt. AmBereichsende ist folgendermaßen zu verfahren:FallsK_u Schlüsselwert des Indexist,genügt Lock(K_u,S) als letzte Sperranforderung.Ansonsten wirdder nächst größere Schlüsselwert K_j imIndexdurch Lock(K_j,S) gesperrt.

• BeiFetch Priorsei die Startbedingung (K_i ≤ K_u) oder (K_i < K_u). AlleSchlüsselwerte K_i, die imSuchbereich liegen, werden der Reihe nach mitLock(K_i <S) gesperrt. AmBereichsanfang muß folgendermaßen verfahren werden: Falls K_u Schlüsselwert des Index ist, genügt Lock (K_u,S) als erste Sperranforderung. Ansonsten wirdder nächst größere Schlüsselwert K_j im Index als erster durch Lock (K_j,S) gesperrt.

Der pathologische Fall(≠ K_i) impliziert,daß der gesamte Schlüsselbereich zu sperren ist und deshalb aus EffizienzgründennichtmitSperren füreinzelne Schlüssel, sondern miteiner Sperre des gesamten Indexbehandelt werden sollte.Diegleiche Vorgehensweise ist zu empfehlen, sobald der zu sperrende Bereich viele Schlüssel enthält. (Dies ist eine relativeAussage, bei der auch die parallelen Aktivitäten auf der Indexstruktur durch andere Transaktionen zu berücksichtigen sind). Bisher wurde angenommen, daß jeder Schlüsselwert nur einmal im Index vorkommt,daß also ein UNIQUE-Indexvorliegt.ImFallevonTID-Listen(NON-UNIQUE-Index)lassen sich später Verbesserungen vornehmen. Unsere bisherige Lösung fürSperrprotokollebei einem UNIQUE-Indexkann wiefolgt zusammengefaßt werden:

BeiLeseoperationen ist der betroffene Schlüsselwert (auch wenn er nichtimIndexexistiert)mitS und bei Aktualisierungsoperationenmit X zu sperren. Das Prinzip des “Sperren des nächsten Schlüsselwerts”erfordertweiterhinX-Sperren bei Insert/Delete und besondere Vorkehrungenbeim Start (Fetch Prior) und bei Beendigung (Fetch Next) einer Bereichssuche.

Nächster Schlüsselwert Betroffener Schlüsselwert Fetch - S Fetch Next S* S Fetch Prior S** S Insert X, I X Delete X X * nur wenn der nächste Schlüsselwert bei der Stoppbedingung außerhalb des Suchbereichs liegt ** nur wenn der vorherige Schlüsselwert bei der Startbedingung (<,≤) außerhalb des Suchbereichs liegt.

5.5 Optimierung der Sperrprotokolle

Wenn der “nächsteSchlüsselwert”bereits gesperrt ist, muß die Transaktion,die fürihneine unverträgliche Sperre anfordert, warten. Durch diese Technik der Bereichssperren werden für die ändernde Transaktiongrößere Bereiche (relativzum aktuellenSchlüssel vomVorgängerbis zum Nachfolger)unzugänglich.Da das Einfügenund das Löschen eines Tupels jeden fürdie RelationdefiniertenIndexbetreffen,können bei n Indexstrukturenn Bereiche blockiertsein, bei Tupeländerungen (Löschen gefolgt von einem Einfügen)sogar 2n. Sind bei solchen AktualisierungsoperationenSystemkataloge mitihren Indexstruktureninvolviert,so können erhebliche Leistungsverlustedurch SerialisierungvonTransaktionen die Folge sein. Deshalb bleibtnoch zu untersuchen ob immerlange Sperren inden striktenModiS und X benötigt werden oder ob weniger restriktive Lösungen genügen.

Einfügen in einen Schlüsselbereich Nach dem bisherigen Sperrprotokollwürde Transaktion T1 durch Einfügenvon K48 den Bereich von K45 bis K48 blockieren:

Würdefürdas Einfügender Sperrmodus bei den aktuellenund nächsten Schlüsseln auf IXreduziert,so können mehrere Transaktionen in diesem Bereich einfügen:

T1: Lock (K51, IX, I) wurde nächster Schlüsselwert gelesen?

Lock (K48, IX) Einfügen von (K48, TID) . . .

T2: Lock (K48, IX, I) wurde nächster Schlüsselwert gelesen?

Lock (K47, IX) Einfügen von (K47, TID) . . .

AlsErgebnis erhalten wirfolgendengültigenZustand, wobeizweiEinträgenoch nichtfreigegeben sind:

Wenn also eine IX-Anforderungmit dem Sperrzustand des nächsten Schlüssels verträglichist, kann eine durch IXabgesicherte Einfügungdurchgeführtwerden. Die optimierteEinfügeregelist jedoch im allgemeinen Fall nicht so einfach, wie die nachfolgenden Beispiele zeigen.

K45 K48 K51 K53

T1: X

K45 K47 K48 K51

T1: IX K53

T2: IX

T1 und T2 haben den Bereich K45 - K53 gelesen, wodurch sich folgende Ausgangssituation ergibt:

Das Einfügenvon K48durch T1wirdhier durch das Lock(K51,S) von T2verhindert,da es fürdie EinfügungvonT1die Funktioneiner Bereichssperre darstellt.Erst nach CommitvonT2istdiese Einfügung möglich.

Wiederholbarkeit von Lesevorgängen und Einfügen T1 habe bereits den Bereich K45 - K53 gelesen.

Es ist offensichtlich,daß T1 K48einfügendarf.WirdK48,wiebisher angenommen, nur durch IXabgesichert,kann T2K47mitIXeinfügen,was dieWiederholbarkeitdes Lesevorgangs zunichtemacht (nach Commit von T2).

DieS-Sperre vonT1aufK51hatte vorden EinfügungendieFunktioneinerBereichssperre fürK45-K51, was durch das vorgegebene ProtokollEinfügungenund Löschungen anderer Transaktionen indiesem Bereichverhinderte.Das EinfügenvonK48durchT1teilteden ursprünglichenBereichinzweiBereiche K45- K48und K48- K51,wobeiallerdingsdas gewählteSperrprotokollaufgrundder S-Sperre auf K51 nur noch den zweiten Bereich absicherte. ImBereich K45- K48können deshalb alle Operationen vorgenommen werden, deren Sperranforderungen mit Lock (K48, IX)verträglichsind. Um diese unerwünschte Situationzu vermeiden,muß offensichtlichdie Funktionder Bereichssperre auf den eingefügten Schlüssel übertragen werden, damitdie Absicherungdes gesamten ursprünglichenBereichs erhalten bleibt. WennT1(undkeine andere Transaktionmehr)den nächsten Schlüssel mitS gesperrt hat, muß der neu eingefügteSchlüssel miteinem mitIXund S unverträglichenModusgesperrt werden, also beispielsweise so:

K45 K51 K53

T2: S S S T1: S S S

K45 K51 K53

T1: S S S

K45 K47 K48

T1: S IX K51 K53 S S T2: IX

K45 K48 K51

T1: S K53 S S X

Löschen von Einträgen Wirdinder AusgangssituationK51durch T1 gelöscht, so ist der nächste Schlüssel mitXals Bereichssperre abzusichern. BeimEinfügenvonK48istdann wiederumdieFunktionder Bereichssperre zu übertragen.

Einfügungen mit nachfolgenden Lesevorgängen Ein dritter Fall kann in der folgenden Situation auftreten:

Nach dem Lesen des gesamten Bereichs durch T1 ergibt sich folgender Sperrzustand:

Das Einfügenvon K47erzwingthier den Transfer der Funktionder Bereichssperre von K48,weilsonst eine andere Transaktion in die Lücke schreiben könnte:

Die Optimierung der Bereichssperrung beim Einfügen kann also folgendermaßen erfolgen: • Zuerst wirdder nächste Schlüsselwert mitLock(K_i, IX,I)von T1 gesperrt. Dabei wirdIXnur gegen Sperren anderer Transaktionen verglichen.

• Sobald dieser Test erfolgreichwar, wirdder Modusermittelt,indem T1den nächsten Schlüssel gesperrt hält.

• Fallsder ModusS, Xoder SIXist,wirdder neu einzufügende Schlüssel mitX(oder SIX)bis Commit gesperrt.

• Sonst wird der Schlüssel mit IX bis Commit gesperrt.

K45 K48 K51

T1: S K53 X X

K45 K48 K51 T1: K53 IX IX

K45 K48 K51 T1: K53 S SIX SIX S

K45 K47 K48

T1: S SIX K51 K53

SIX S X

Zusammenfassung

Durch die vorgeschlagene Optimierungwirdalso im wesentlichen das Einfügenvon Schlüsselwerten

verbessert, wenn keine Lesefolgenzu schützen sind. Zusammenfassend lassen sich die Sperrprotokol-

le wie folgt darstellen:

T1:Insert (K_i, TID) Wurzel und Zwischenknoten Latch (P_i,S) Blattknoten Latch (P_j,X) Nächster Schlüsselwert K_j Lock (K_j, IX, I) Vergleich mit Sperren ohne T1-Sperre Einzufügender Schlüssel- Lock (K_i, IX) wert K_i wenn K_j durch T1 nicht in S, SIX oder X gesperrt ist.

Lock (K_i, X)

wenn K_j durch T1 in S, SIX oder X gesperrt ist.

T1:Delete (K_i, TID) Wurzel und Zwischenknoten Latch (P_i, S) Blattknoten Latch (P_j, S) Nächster Schlüsselwert K_j Lock (K_j, X) zu löschender Schlüssel- Lock (K_i, X, I) wert K_i

In den folgenden Tabellen sind die Ergebnisse der bisherigen Diskussionfüreinen UNIQUE-Indexzu-

sammengefaßt. K_i sei der aktuelleund K_j der nächste Schlüsselwert imIndex.DieProtokollefürFetch-

Operationen bleiben auch bei anderen Indexstrukturen (z.B. NONUNIQUE)erhalten. Da immer der

Schlüsselwert gesperrt wird,kann mitdemselben Protokollauch auf die gesamte TID-Listezugegriffen

werden.

Sperranforderung Sperrmodus

für K_i S

für K_j -

Fetch (= K_i)

Sperranforderung Sperrmodus

für K_i S

für K_j S*

Fetch Next (≤ K_l) oder Fetch Next (< K_l): Stoppbedingung

* bei (≤), wenn K_j nächster Schlüsselwert > K_l ist und kein K_i = K_l existiert oder bei (<), wenn K_i < K_l und K_j ≥ K_l

Sperranforderung Sperrmodus

für K_i S

für K_j S*

Fetch Prior (≤ K_l) oder Fetch Next (< K_l): Startbedingung

* bei (≤), wenn K_j < K_l und kein K_i = K_l

existiert oder bei (<), wenn K_i < K_l und K_j ≥ K_l

Tabelle 1: Sperrprotokolle für Leseoperationen

5.6 Sperrprotokolle bei Indexstrukturen für Sekundärschlüssel

DiebisherigeDiskussionbezog sichaufIndexstrukturen,beidenen jederSchlüssel ineinemBlattknoten auf genau ein Tupel verwies, also nur ein TID im Eintrag hatte. Sekundärschlüssel verweisen auf mehrere Tupel;die Einträgeinder zugehörigen Indexstrukturbesitzen also neben dem Schlüssel 1 bis n TIDs(NonuniqueIndex).Später entwickelnwirein Sperrverfahren, das jedes Paar Schlüsselwert/TID separat zu sperren erlaubt. Wirgehen jetztdavon aus, daß proSchlüssel nureinEintragexistiertund daß dieEinträgevariabellang sind, also aus einem Schlüsselwertund bis zu n TIDsbestehen. Aspekteder Abbildung,die die Verwaltung der Einträgekomplexgestalten, wollenwirhiernichtbetrachten. Wenn ein Eintragsehr vieleTIDs besitzt, so daß er nichtvollständigineine Blattseitepaßt, so könnte beispielsweise ein Teilineine spezielleÜberlaufseite ausgelagert werden oder in der Folgeseite auf Blattebene unter Wiederholungdes Schlüssels fortgesetztwerden. ImletztenFallgäbe es beiblattüberspannenden Operationenkomplexere Latch-Protokolle[Mo90](ggf.mitDeadlockgefahr);diese Detailebene der Betrachtungwollenwirhier jedoch nicht wählen. Wirorientierenuns imwesentlichenan den SperrprotokollenfürUNIQUE-Indexstrukturenund diskutieren deren Probleme für den Fall variabel langer Schlüsselwert/TID-Listen.

S, SIX, X X IX, I sonst IX IX, I

Sperranforderung für K_i für K_j

Sperrzustand von K_j

Insert (K_i, TID)

Delete (K_i, TID)

S, SIX, X

X, I X sonst X, I X

Sperranforderung für K_i für K_j

Sperrzustand von K_j

Tabelle 2: Sperrprotokolle für Modifikationsoperationen

Lesen eines Schlüsselbereichs Der Schlüsselbereich (A1≥ K45ANDA1≤ K52)werde von T1 durch eine Folge von Fetch -Next-Ope-rationen gelesen. Nach Abschluß des Lesevorgangs ergibt sich folgender Sperrzustand:

Das Protokollder Bereichssperren verhinderthier, daß eine andere Transaktion neue Schlüsselwerte (z.B. K52) in die Lücken einfügt oder die vorhandenen Einträge (z.B. K51) erweitert.

Einfügen eines neuen Schlüsselwertes T1fügt(K48,TID_6) inden Indexein. Dabei ist zunächst der nächste Schlüsselwert mitLock(K51,IX,I) zu testen, ob eine unverträgliche Sperre vorliegt:

- S-Sperre: Eine andere Transaktion könnte gelesen haben - SIX-Sperre: Eine andere Transaktion könnte eingefügt und nachfolgend gelesen haben - X-Sperre:Eineandere Transaktionkönnteeinen EintragimkritischenBereich(z.B.K48)vollständig gelöscht und noch nicht freigegeben haben.

Wenn eine verträglicheSperrsituation vorliegt(z.B. keine Sperre oder (K51,IX)),dann wirddie Einfügung durchgeführt mit Lock (K48, IX):

WennT1selbst eine S-, X-oder SIX-Sperreaufdem nächsten Schlüsselwertbesitzt, muß die Bereichssperrenfunktion transferiert werden. Der einzufügende neue Schlüsselwert erhält eine X-Sperre.

Erweitern eines vorhandenen Eintrags DurchEinfügenvon (K51,TID_7) durch T1wirdein bereits existierender Eintragerweitert.Irgendwelche Operationen laufender Transaktionen auf diesem Schlüsselwert sind durch den Sperrverwalter registriert, so daß bei Anforderungder neuen Sperre die Verträglichkeitder Operation überprüft werden

K45 TID_1 K51

T1: S TID_2 S TID_3 K53 TID_4 TID_5 S

K45 TID_1 K48 T1: TID_6 K51 TID_2 TID_3 K53 IX TID_4 TID_5

T2: IX

K45 TID_1 K48 T1: TID_6 K51 TID_2 TID_3 K53 X TID_4 TID_5 S kann. Die Überprüfung des nächsten Schlüsselwertes kann also entfallen (Einfügen und Löschen brauchen die Lücke nicht zu beachten.).

Wenn K51 durch T1 mit S belegt war, erfolgt eine Konversion in SIX.

Vollständiges Löschen eines Schlüsselwertes Falls durch das Löschen ein Schlüsselwert vollständigverschwindet,ergibtsich durch diese Operation eine Lücke, die durch Abortbeseitigt werden kann. Für andere Transaktionen muß deshalb auf dem nächsten Schlüssel eine geeignete Sperre hinterlassen werden, deren Beachtung Konsistenzprobleme verhindert. Lock (K_i, X) auf dem nächsten Schlüsselwert leistet das Gewünschte.

In der Situation

kann der EintragK48wiefolgtgelöscht werden. Dabei ist durch eine Instant-Sperranforderungzu prüfen, ob der Wert noch von einer anderen Transaktion bearbeitet wird.

Lock (K51, X) Lock (K48, X, I) Löschen von K48

Löschen in einem Eintrag Falls durch das Löschen der Eintrag erhalten bleibt, braucht der nächste Eintrag durch die oben genannten Gründe nicht beachtet zu werden. Der Schlüsselwert erhält dann eine lange X-Sperre:

Lock (K51, X)

Zusammenfassung DieSperrprotokollebei IndexstrukturenfürSekundärschlüssel (NonuniqueIndex)können fürLeseoperationen vom Fall des eindeutigen Index (Unique Index) übernommen werden. Die Hauptunterscheidung bei Aktualisierungsoperationenist darin zu treffen,ob ein Schlüsseleintrag neu in den Index aufgenommen wird oder ganz verschwindet oder der Eintrag nur modifiziert wird.

K45 TID_1 K48 T1: TID_6 K51 TID_2 TID_3 TID_7 X K53 TID_4 SIX TID_5

T2: X

K45 TID_1 K48 TID_6 K51 TID_2 TID_3 K53 TID_4 TID_5

T1:Insert (K_i, TID)

Wurzel und Zwischenknoten Latch (P_i, S) Blattknoten Latch (P_j, X) Nächster Schlüsselwert K_j Lock(K_j, IX, I) nur wenn K_i neu eingefügt wird, sonst nicht Einzufügender Schlüsselwert K_i Lock (K_i, IX) - wenn ein Eintrag für K_i bereits existiert oder - wenn ein Eintrag für K_i noch nicht existiert und der nächste Schlüsselwert nicht schon durch T_1 in X-, S- oder SIX-Modus gehalten wird Lock (K_i, X) - wenn ein Eintrag für K_i noch nicht existiert und der nächste Schlüsselwert schon durch T1 im X, S-, oder SIX-Modus gehalten wird T1:Delete (K_i, TID)

Wurzel oder Zwischenknoten Latch (P_i, S) Blattknoten Latch (P_j, X) Nächster Schlüsselwert K_j Lock (K_j, X) - nur wenn durch dieses Delete der Eintrag für K_i vollständig gelöscht wird Zu löschender Schlüsselwert K_i Lock (K_i, X, I) - wenn der Eintrag für K_i vollständig gelöscht wird Lock (K_i, X) - sonst

5.7 Verfeinerung des Sperrgranulates

Bisherwurdegenommen, daß das kleinsteSperrgranulat beimIndexzugriffein einzelner Schlüsselwert

mitallen zugehörigen TIDsist. ImFalle von NONUNIQUEkönnen teilweiserecht lange TID-Listenauf-

treten, auf denen parallele Operationen verschiedener Transaktionen durchaus wünschenswert sein

können. BeimSperrgranulat “Schlüsselwert”impliziertnämlichdas Einfügenoder Löschen eines TIDs

die Nichtverfügbarkeit des gesamten Eintrags bis zum Commit der modifizierenden Transaktion.

Die Verfeinerungder Index-Sperrhierarchieläßt sich durch ein selbständiges Granulat Schlüsselwert-

TID(SWTID)erreichen, so daß einzelne Schlüsselwert-TID-Paareineinem Eintragisoliertgesperrt wer-

den können. DerfolgendeazyklischeSperrgraph veranschaulichtdie Einordnungdes vorgeschlagenen

Sperrgranulates.

Relation

Index

Tupel

Segment

Datenbank

Schlüsselwert

SWTID

Damitkann nun nach Bedarf ein gesamter Index, ein Eintrag im Index oder nur ein Schlüsselwert mit einem TIDgesperrt werden. Wenn nun imIndexIID1(K55,TID_1) gelöscht werden soll,so ist folgendes Sperrprotokoll (ohne Latch-Anforderung) denkbar.

T1: . . .

Lock (IID1, IX) Lock (K55, IX) Lock (K55TID_1, X) . . .

DieLock-Namenmüßten genauer mitIID1K55und IID1K55TID_1 angegeben werden. Wirverzichtenwie bisher auf diese umständliche Darstellung. Beim Lesen wirdtypischerweise ein Schlüssel mit einem Prädikat (Bereichsangabe) spezifiziertund nichtmiteiner TID-Angabe.Deshalb werden Sperren auf der Schlüsselwertebene oder bei großen Bereichen gar auf Indexebene gesetzt. Die Regeln dazu wurden in den vorigen Abschnitten diskutiert. Die Verfeinerung des Sperrgranulates kann deshalb offensichtlichnur bei Modifikationsoperationen wirksamwerden. ZurIllustrationgehen wirvomeinfachsten Fallaus, daß durch die Operation der Eintrag mitdem betreffenden Schlüsselwertnichtneu eingefügtwirdoder aus der Indexstrukturverschwindet. DiefolgendenOperationenmodifizierenden EintragK55.Sie beanspruchen nurwährendder Latch/ Unlatch-Spanne exklusiven Zugriffauf die K55-TID-Liste,ansonsten können sie parallel abgewickelt werden.

Zur Ableitung vollständiger Sperrprotokolle sind folgende Beobachtungen wichtig: • Lesesperren werden auf der Schlüsselwert-Ebene (SW-Ebene) gesetzt und auf Verträglichkeitverglichen.

• Aufder SW-Ebene findetauch die Kommunikationvon Sperrzuständen statt. DieÜberprüfung des nächsten Schlüssels verhindertbeieinem vorherigenLöschen inder LückeeinEinfügeninder Lücke oder ein Lesen des nächsten Schlüssels. Andererseits wirdbei vorherigem Lesen des nächsten Schlüssels eine Einfügung in der Lücke davor verhindert.

• Ein Transfer der Bereichssperrenfunktionfindetnur statt, wenn ein Schlüssel (Eintrag)neu hinzukommt (Lücke wird geteilt) oder ganz verschwindet (Lücke wird vergrößert).

• Wenn ein Schlüssel neu hinzukommtoder ganz verschwindet,ist ohnehin keine Parallelitätauf SW- TID-Ebenemöglich.Deshalb können fürdiese Fälledie bekannten Protokolleübernommen werden.

T1: Insert (K55, TID_1)

. . . Lock (IID1, IX) Lock (K55, IX) Lock (K55TID1, X) Einfügen

T2: Delete (K55, TID2) . . . Lock (IID1, IX) Lock (K55, IX) Lock (K55TID2, X) Löschen

T1: Insert (K55, TID_3) . . . Lock (IID1, IX) Lock (K55, IX) Lock (K55TID3, X) Einfügen

Zusammengefaßt können dieEinfüge-oder LöschprotokolleaufSW-Ebene folgendermaßen dargestellt werden. K_i sei der aktuelle und K_j der nächste Schlüsselwert:

Durchdiese Zusammenstellungwirddeutlich,daß also nurdie beiden markiertenFälle(Liste:sonst) für die weitere Optimierungherangezogen werden können. Der Sperrzustand des nächsten Schlüssels K_j braucht dabei nicht beachtet zu werden. Wiebereits imobigen Beispielangedeutet, können Einfügenund Löschen parallelausgeführt werden, wenn die TID-Liste nicht neu erzeugt oder leer wird:

Liste neu sonst neu sonst

S, SIX, X X IX IX, I - sonst IX IX IX, I -

Sperranforderung

für K_i

für K_j

Sperrzustand von K_j

Insert (K_{i,}TID)

Liste letztes TID sonst letztes TID sonst

S, SIX, X X, I X X - sonst X, I X X -

Sperranforderung

für K_i

für K_j

Sperrzustand von K_j

Delete (K_{i,}TID)

Tabelle 3: Einfüge- und Löschprotokolle auf SW-Ebene

Sperranforderung für K_i für K_iTID

Liste≥ 1 TID ja ja

Sperrmodus IX X

Insert (K_i,TID)

Sperranforderung für K_i für K_iTID

Liste> 1 TID ja ja

Sperrmodus IX X

Delete (K_i,TID)

Tabelle 4: Optimiertes Einfüge- und Löschprotokoll für die SWTID-Ebene

Betrachtet man die Sperranforderung für K_i (auf SW-Ebene), so erkennt man, daß Einfügungen verschiedener Transaktionen in eine TID-Listedurch den IX-Modusnicht verhindertwerden. Da TIDsjedoch nichtverglichenwerden, könnten durch dieses Protokollgleiche TIDsdurch verschiedene Transaktionen eingefügt werden. Nebenbei sei hier noch vermerkt,daß in Tabelle 3 die Zeilen(Liste:neuund Liste:letztesTID)den Fall eines UNIQUE-Index beschreiben (Tabelle 2).

5.8 Verallgemeinerte Sperrhierarchie für Indexzugriffe

Wirbezeichnen die Menge der Indexstrukturen,die füreine Relationexistieren, auch als Indexcluster. Willman ein Indexclusterals Ganzes sperren, so kann man den TypIndexclusterindie Sperrhierarchie aufnehmen. Dabei wirdunterstellt,daß ein Indexclusterzusammen mitder Relationineinem Segment untergebracht ist.

Aufdiese Weise können konkrete Indexcluster, Indexstrukturen,Schlüsselwerte oder nur Schlüsselwert-TID-PaarezumLesen oder Schreiben gesperrt werden.EineX-Sperreauf(K55,TID_1)inIndexIID1 und im Indexcluster IC1 wird dabei wie folgt angefordert:

T1: . . .

Lock (IC1, IX) Lock (IID1, IX) Lock (K55, IX) Lock (K55TID_1, X) Das ist eine Sperre für einen SWTID-Eintrag . . .

Ob die Sperrhierarchie in vollerAllgemeinheitrealisiertwerden sollte, hängt von den Bedürfnissen der Anwendungenab. InjedemFallmuß der hierarchischePfad Index-Schlüsselwertbereitgestelltwerden.

Relation

Indexcluster

Tupel

Segment

Datenbank

Schlüsselwert SWTID

Index

5.9 Bemerkungen zur Konsistenzebene 2

Eine Transaktion T1, die auf Konsistenzebene 2 arbeitet, hält ihre Lesesperren nicht immer bis zu Commit(T1).Sie ist deshalb auch nichtserialisierbar.AndereTransaktionenkönnen jedoch parallelauf Konsistenzebene 3 arbeiten, ohne gestört zu werden. SperrprotokollefürTransaktionenauf Konsistenzebene 2 gewährleisten Stabilität von Cursorpositionen (cursor stability). Wie können nun die Sperrprotokolleauf Indexstrukturenfür solche Transaktionen modifiziertwerden, damit der Grad an Parallelität für Leser und Schreiber so weit wie möglich gesteigert werden kann? Die Protokolle für Aktualisierungsoperationenmüssen offensichtlicherhalten bleiben, weil sonst für Transaktionenauf Konsistenzebene 3 keine Serialisierbarkeiterreichtwerden kann. Sperrprotokollefür Leser vereinfachen sich jedoch; der nächste Schlüsselwert braucht dabei nicht mehr beachtet zu werden, da WiederholbarkeitvonLesevorgängen nichtangestrebt wird.DieProtokollekönnen wiefolgt skizziert werden:

T1: Fetch (K_i) Wurzel oder Zwischenknoten Latch (P_i,S) Blattknoten Latch (P_j,S) Schlüsselwert Lock (K_i, S, I) Die Protokolle für Fetch Next und Fetch Prior sehen im Prinzip gleich aus.

6. Verallgemeinerung der Zugriffspfadstrukturen

Werden Primärschlüssel-und zugehöriger Fremdschlüsselzugriffdurch zweiIndexstrukturen(UNIQUE und NONUNIQUE),z.B.I_V(A1)und I_S(A1),unterstützt, so müssen bei entsprechenden Änderungsoperationen typischerweisebeide Strukturennacheinander durchlaufenwerden, um die RelationalenInvarianten zu überprüfen.AlsZugriffskostenfallendann stets die Seitenzugriffeinbeiden B*-Baumstrukturen an; dabei sind die Bäumejeweilsvonder Wurzelzum betreffenden Blatt(h Seiten) zu durchqueren. DiebishereingeführtenSperrprotokolleminimierenunterder Nebenbedingungder Serialisierbarkeitdas Blockierungs-und Konfliktpotentialvon parallelen Operationen auf einer Indexstruktur.Die Zugriffskosten selbst sind davon kaum berührt.

6.1 Kombinierte Zugriffspfadstruktur

Da Zugriffeauf Primär-und zugehörigen Fremdschlüssel sehr häufigals Teilvon komplexerenOperationen erfolgen, bietet es sich an, die entsprechenden Indexstrukturendurch einen gemeinsamen B*- Baumzu implementieren[Hä78].Dabeibleibtder AufbauvonWurzelund Zwischenknotenerhalten, lediglichdieBlattknotenerhalten eine andere Organisationsform.EinEintragsetzt sich aus einem Schlüsselwert,dem TIDals Verweisauf die Vaterrelationund der TID-Listemitden Verweisenauf die Sohnrelation zusammen. Blattknoten erhalten dadurch folgende Struktur:

DieVerweis-Information,die Primär-und Fremdschlüssel betrifft,kann jetztmitHilfeeines Baumdurchlaufs lokalisiertwerden. Da die Höhe von B*-Bäumensehr stabil gegenüber Einfügungenin den Blattknoten ist, kann in der Regel davon ausgegangen werden, daß sich durch das Zusammenlegen die Höhe imVergleichzur separaten Strukturnichtändert, daß also bei der kombiniertenZugriffspfadstruktur nur h Seitenzugriffeanfallen. Da jetzt noch mehr Durchläufeder B*-Baumstrukturerforderlichwerden, erhöhtsichdamitauch dieLokalitätder Referenzen aufdieBaumseiten, was prinzipielldieZugriffskosten weiterreduziert.Jedoch steigen damitauch die Anforderungenan die SynchronisationsprotokollebeimIndexzugriff.NachMöglichkeitsolltensichdieKonflikteoder BlockierungenimVergleichzu zwei separaten Strukturen nur unwesentlich verschlechtern. ImPrinziplassen sich die optimiertenSperrprotokollefürIndexstrukturen(UNIQUEund NONUNIQUE) übernehmen. Obwohlnureine physische Implementierungvorliegt,kann man inBezug aufdas Sperren der Schlüsselwerte von zwei(logischen)Indexstrukturenausgehen. Baumdurchlaufund Strukturmodifikationenmüssen allerdingsdurch einen gemeinsamen Latch-Mechanismussynchronisiertwerden, da alle physischen Manipulationen auf einer Baumstruktur bewerkstelligt werden. ImtypischenFall,wozweiIndexstrukturen(IID1und IID2)kombiniertwerden, kann das Einfügeneines neuen Fremdschlüssels (K55,TID)in IID2und das gleichzeitigeÜberprüfen des Primärschlüssels in IID1 durch folgendes Sperrprotokoll synchronisiert werden:

T1: . . .

Lock (IID1, IS) Sperren der Indexhierarchie Lock (IID2, IX) Latch (P1, S) Baumdurchlauf Latch (P2, S) Unlatch (P1) Latch (P3, X) Unlatch (P2) Lock (IID2K55,IX) bis Commit (T1) Lock (IID1K55,S,I) Existenztest für Vaterschlüssel . . . Einfügen von K55, TID in IID2-Liste Unlatch (P3) . . .

... K_i 1 n TID_0 TID_1 TID_2 TID_n... ...

Längen- Info.

TID-Liste für Sekundär- (Sohn-Rel.)

schlüssel

TID für Primärschlüssel (Vater-Rel.)

Beider Anforderungder Sperren fürdie Indexhierarchiewirddeutlich,daß es sich um zweilogische IndexstrukturenIID1und IID2handelt. DerBaumdurchlaufzumgemeinsamen ZielK55geschieht mitHilfe vonspeziellen Kurzzeitsperren(Latch-Kopplung).Fürdas Sperren der Indexeinträgekann wiederumso verfahren werden, als lägen separate Einträge mit verschiedenen Schlüsseln (IID1K55und IID2K55) vor.Diebisher abgeleiteten Sperrprotokollekönnen direktmitallenOptimierungenso übernommenwerden, daß für Primärschlüssel die UNIQUE- und für Fremdschlüssel (Sekundärschlüssel) die NONUNIQUE-Option herangezogen wird (siehe Tabellen 2 und 3).

6.2 Verallgemeinerte Zugriffspfadstruktur

Das Konzeptder kombiniertenZugriffspfadstrukturkann in der folgenden Weise zur verallgemeinerten Zugriffspfadstrukturerweitertwerden:ImRelationenmodellkönnenmehrere Attributeverschiedener Relationen auf einem Wertebereich (Domain)definiertsein. Für die invertiertenAttributekönnen nun alle variabel langen TID-Listenzusammen mitdem Schlüsselwert in einem Eintragzusammengefaßt werden. Es ändert sich dabei wiederum nur das Blattformat des zugehörigen B*-Baums. Beispielsweiseseien vierAttributeder Relationen R1 - R4 auf dem WertebereichANRdefiniertund invertiert. In zwei Relationen sei das entsprechende Attribut Schlüsselkandidat:

Imallgemeinen Fallkönnen also n logische Indexstrukturendurch einen B*-Baumimplementiertsein. Die eingeführten Sperrprotokollesind dabei analog zur kombiniertenZugriffspfadstruktureinzusetzen. Latch-KopplungwirdzumDurchlaufund zurManipulationdes B*-Baumesherangezogen. DieSperrprotokolle können dann so angewendet werden, als seien n Indexstrukturen separat verfügbar. Dabei können nebeneinander die OptionenUNIQUEund NONUNIQUEbenutzt werden; die zugehörige Information ist der Beschreibung der Zugriffspfadstruktur in den Metadaten zu entnehmen. Die bisherigen Überlegungen sind nicht beschränkt auf einfache Attribute und Wertebereiche. In gleicherWeise kann man das zugrundeliegende Konzeptaufzusammengesetzte Attribute,dieaufeiner FolgevonWertebereichen definiertsind, anwenden. EinSchlüsselwertbesteht dann aus der Konkatenation der einzelnen Attributwerte,wobei die Index-IDnoch als Präfixgenommen wird.Dabei läßt sich der aus n EinzelwertenvariablerLänge bestehende Schlüsselwert so codieren, daß durch einen VergleichdieSortierfolgezweierSchlüsselwerte festgestelltwerden kann [BCE77,Hä78a].Selbst wenndie Einzelwerte nach aufsteigender und/oder absteigender Sortierfolgeeingeordnet werden sollen, kann das Codierschema angewendet werden.

... K55 1 TID TID TID ...

Längen- Info.

3 1 2 TID TID TID TID

TID-Liste für R2 TID-Liste für R4

TID für R1 TID für R3

6.3 Join-Index

In[Va87]wurdensogenannte Join-Indizesals spezielle Zugriffspfadevorgeschlagen, insbesondere zur OptimierungvonZwei-Wege-Joins.Da die Überprüfung der ReferentiellenIntegritätden Zugriffauf dieselben Tupelmengen wiedie Join-Berechnung über Fremdschlüssel erfordert,sollimfolgenden untersucht werden, inwieweit Join-Indizes die Einhaltung der Referentiellen Integrität effizient unterstützen. Der Join-Index zwischen zwei Relationen V und S ist folgendermaßen definiert:

JI = { (v.TID, s.TID) | f (v.A, s.B) ist TRUE, v∈ V, s∈ S}. Dabei bezeichnet f ein beliebiges Join-Prädikat.Der Join-Indexzu f entspricht also einer zweistelligen Relation,diezu jedem Elementdes Join-Ergebnisses dieTIDsder beiden zugehörigen Tupelaus S und Venthält.Umeinen schnellen Zugriffauf das Join-Ergebnisüber S- und V-Wertezu gestatten, werden inder Regel zwei(geclusterte) B*-Bäumepro Join-Indexals Einstiegsstrukturbenötigt.Das Beispielin Bild5 zeigt den Join-Indexfüreinen Fremdschlüssel-Join, der durch zweigeclusterte B*-Bäumerepräsentiert ist, die den direkten Zugriff über die TIDs der Vater- bzw. Sohn-Relation gestatten.

Durchdie Verwendungvon TIDsanstatt von Schlüsselwerten kann typischerweise eine große Anzahl vonIndexeinträgen(Join-Index-Tupel)proSeite untergebracht werden, so daß die Baumhöhe meistauf 2 beschränkt ist.Andererseits werden i.d.R.zusätzlicheZugriffspfadebenötigt,um zu einem Schlüsselwert die zugehörigen TIDszu bestimmen. In Anfragenentstehen zur Ermittlungder TIDsjedoch meist keine Zusatzkosten, da sie imZuge der Auswertungvon Selektionsprädikatenfestgestellt werden. Da Join-IndizesaufB*-Bäumenaufbauen, können die eingeführtenSperrprotokolleauch hierbeieingesetzt werden. Der Join-Indexkann nichtzur Überprüfung der Eindeutigkeitvon Schlüsselkandidaten genutzt werden, da er keine Schlüsselwerte, sondern nur TIDsverwendet. Hierzumüssen daher herkömmlicheIndexstrukturen zusätzlich eingesetzt werden. Zur Überwachung der Referentiellen Integritätist für jeden Fremdschlüssel ein Join-Index anzulegen. Überprüfungen beim Einfügen/Ändern eines Sohn-Tupels werden damit jedoch nicht unterstützt, da hierbei zu überprüfen ist, ob zu einem bestimmten Fremdschlüsselwert ein zugehöriges Tupel in der Vater-Relationexistiert.BeimLöschen bzw. Ändern eines

V S TID_{v2} TID_{v1} TID_{v2} TID_{v2}

TID_{s4} TID_{s3} TID_{s2} TID_{s6}

JI_V: V S TID_{v1} TID_{v2} TID_{v2} TID_{v2}

TID_{s3} TID_{s2} TID_{s4} TID_{s6}

JI_S: S V TID_{s2} TID_{s3} TID_{s4} TID_{s6}

TID_{v2} TID_{v1} TID_{v2} TID_{v2}

Index auf TID_V Index auf TID_S logische Sicht Bild 5. : Join-Index für Fremdschlüssel-Join (logische Sicht und physische Repräsentation)

Vater-Tupels kann über den Join-Index jedoch schnell auf alle abhängigen Sohn-Tupel zugegriffen (CASCADE, SET NULL/DEFAULT) bzw. deren Existenz festgestellt werden (RESTRICTED). Der Join-Indexrepräsentiert also einen Indextyp,der zusätzlichzu den ZugriffspfadenfürPrimär-und Sekundärschlüssel gewartet werden muß. Bezüglichder ReferentiellenIntegritätbietet er nur eine begrenzte Zugriffsbeschleunigung,insbesondere wennman bedenkt, daß dieohnehinnotwendigenIndexstrukturen auf Schlüsselwerten die notwendigen Integritätsprüfungenbereits weitgehend unterstützen (Kap. 3).

7. Abschätzung des Zusatzaufwandes

Zur Bewertung der Ausführungskostenzur Wahrung der Relationalen Invariantensollen einfache Kostenformelnentwickeltwerden. Wirbestimmen den MehraufwandfürdieeingeführtenBasisoperationen mittels zweier Kostenmaße: 1. Anzahl zusätzlicher logischer Seitenzugriffe

Damitwirdder zusätzlicheE/A-BedarfzumindestinAnnäherungbestimmt,wenngleichnichtjede logische Seitenreferenz eine physische E/Azur Folge hat (Zugriffslokalität).Daneben ist der zusätzliche Instruktionsbedarf in der Regel proportional zur Anzahl der Seitenzugriffe.

2. Anzahl zusätzlicher Sperranforderungen

Dieses Maß gestattet eine Abschätzungdes zusätzlichen Instruktionsbedarfszur Synchronisation. ZudemsteigtdieKonfliktgefahri.d.R.mitder Anzahlzu setzender Sperren. DieHäufigkeitder Latch- Aufrufewirdnichtberücksichtigt,da sie vergleichsweise geringe Kosten und eine geringe Konfliktwahrscheinlichkeit verursachen.

Mitden Kostenformelnsollen zum einen die relativenZusatzkosten der verschiedenen ÄnderungsoperationenverglichensowiefürdieLeistungsfähigkeitkritischeParameter identifiziertwerden.Dieserlaubt Rückschlüsse darauf,fürwelcheOperationen/Parameter eine Optimierungbesonders wichtigist.Dadie Zusatzkosten in Abhängigkeitder eingesetzten Zugriffspfadtypenbestimmtwerden, ist es darüber hinaus möglich,verschiedene Zugriffspfadtypenhinsichtlichdes bei ihnen entstehenden Mehraufwandes zur Wahrung der Referentiellen Integrität miteinander zu vergleichen. DieKostenformelngestatten jedoch nicht,den MehraufwandimVergleichzur tatsächlichen DB-Verar-beitung abzuschätzen, da hierzu weitreichende Annahmen bezüglichdes Lastprofilsgetroffenwerden müßten. AusähnlichenGründen istes auch nichtmöglich,quantitativeAussagen über das Sperrverhalten (Häufigkeitenund Dauer von Sperrkonfliktenu.ä.) zu treffen.HierzuwärendetaillierteImplementierungen der Zugriffspfadeund Sperrverfahren innerhalb von Simulationsmodellenbzw. innerhalb von Prototypen erforderlich sowie eine Leistungsbewertung anhand verschiedener Anwendungsprofile durchzuführen.

Die Aufwandsabschätzungen erfolgen für die in Kap. 3 eingeführten Änderungsoperationen auf der Sohn-RelationS sowie der Vater-RelationV.DieBasiskosten fürdiese Operationen sollen dabei unberücksichtigtbleiben, da sie ggf.die AuswertungbeliebigerPrädikaten erfordern,um zu löschende bzw. zu ändernde Sätze zu lokalisieren.In jedem Fallfälltder Zugriffauf die Tupelselbst an, wobeigemäß der Höhe der Sperrhierarchie eine entsprechende Anzahlvon Sperren zu setzen ist. Daneben ist auf gewisse Hilfsdaten zuzugreifen, z.B. zur Anpassung von Freispeicherinformationen bei Einfüge- und Löschoperationen. Beider Bestimmungder Zusatzkosten zurWahrungder RelationalenInvariantensetzen wirvoraus, daß fürjeden Primärschlüssel,Schlüsselkandidaten sowie Fremdschlüssel ein Index(B^*-Baum)vorhanden ist. Wäre dies nichtder Fall,so müßte bereits zur Überprüfung der Eindeutigkeitvon Schlüsselwerten ein Relationen-Scan inKaufgenommen werden, was einen prohibitivhohen Aufwandverursachen würde. Ebenso würde die Überprüfung, ob ein Fremdschlüsselwert definiertist, einen Relationen-Scan in der Vater-Relationerfordern.Weiterhinmüßte bei Löschoperationen(sowieeinem Teilder Änderungsoperationen) der Vater-Relationjeweilsein Relationen-Scan in der Sohn-Relationzur Bestimmungabhängiger Tupel durchgeführtwerden, fallskein Fremdschlüsselindex vorliegt.Relationen-Scans implizieren ferner eine Sperre auf der gesamten Relationfüreine lange Dauer, wodurchstarke Sperrwartezeiten eingeführt werden. BeiIndexnutzungkann fürdie Abschätzungdes Mehraufwandeszur Einhaltungder RelationalenInvariantenzwischendirektenund indirektenZusatzkosten unterschieden werden. DirekteZusatzkosten betreffendie Überprüfung und Einhaltungder EindeutigkeitvonPrimärschlüsselund Schlüsselkandidaten sowie der ReferentiellenIntegritätfürFremdschlüssel. IndirekteZusatzkosten entstehen durch die notwendige Aktualisierungder Indexstrukturenauf Schlüsselkandidaten und Fremdschlüssel, welche zur Integritäts-überwachungverwendet werden. Werden diese Indexstrukturen(nahezu) ausschließlichzur schnelleren Überprüfung der RelationalenInvariantengeführt,so sind die Aktualisierungskostenfürsie als “echter”Mehraufwandzu rechnen. Profitierendagegen Leseoperationen auch verstärktvon diesen Indexstrukturen,z.B.zur Join-Berechnung,Auswertungvon Built-In-Funktionenetc., stellen die Kosten zur IndexaktualisierungimPrinzipkeinen Mehraufwandzur Wahrungder RelationalenInvariantendar. Daeine klareUnterscheidungzwischenechten undunechten Zusatzkosten anwendungsunabhängig offenbar nichtmöglichist, weisen wirdie direktenund (maximalen)indirektenZusatzkosten getrennt aus. Weiterhinunterscheiden wirbei den Seitenzugriffenzwischen lesenden und schreibenden Referenzen. Damitwerden fürjede der sechs Änderungsoperationen sechs Kostenformelnentwickelt,diemitIO_{<op>-}

read-direkt, IO<op>-read-indirekt, IO<op>-write-direkt, IO<op>-write-indirekt,LOCK<op>-direkt und LOCK<op>-indirekt

bezeichnet werden. IOkennzeichnet dabei die Anzahlzusätzlicherlogischer Seitenzugriffeund LOCK die zusätzlicheAnzahlvonSperraufrufen.DerSubskriptspezifiziertdie jeweiligeOperation(S1, S2, S3, V1,V2,V3)sowieob es sichumLese- oder Schreibzugriffebzw.umdirekteoder indirekteZusatzkosten handelt. Für die Bestimmung der Zusatzkosten werden folgende allgemeine Parameter verwendet:

s Anzahl der Schlüsselkandidaten in S (inklusive Primärschlüssel) v Anzahl der Schlüsselkandidaten in V (inklusive Primärschlüssel) f Anzahl der Fremdschlüssel in S N_S, N_V Anzahl der Tupel in Relation S bzw. V u_{S-SK}, u_{S-FS} mittl. Anzahl geänderter Schlüsselkandidaten bzw. Fremdschlüssel bei einer Tupeländerung in S (u_{S-SK} ≤ s; u_{S-FS} ≤ f) u_{V-SK}, u_{V-FS} mittl. Anzahl geänderter Schlüsselkandidaten in V (u_{V-SK}) bzw. geänderter Schlüsselkandidaten mit zugehörigem Fremdschlüssel in S (u_{V-FS}) bei einer Tupeländerung in V (u_{V-SK}≤ v; u_{V-FS}≤ f).

Die Zusatzkosten werden im folgenden für B*-Bäume(7.1) sowie kombinierteZugriffspfade(7.2) bestimmt.

7.1 Zusatzkosten bei B^*-Bäumen

Für jeden Index werden noch folgende Parameter benötigt:

2k_I, 2k^*_I max. Anzahl von Indexeinträgen pro Seite für Index I (innere bzw. Blattknoten). DieWerte fürk und k^*lassen sich ineinfacher Weise aus der Schlüssellänge und der Seitengröße bestimmen.Mitk,k^*sowieder TupelanzahlNkann fürjeden IndexdieBaumhöhe h^*wiefolgtermitteltwerden:

h^*≤ 2 + log_{k+1} (N /( 2k^*)). Aus den Baumhöhen lassen sich folgende Mittelwerteableiten, die in unseren KostenformelnAnwendung finden werden:

H_S mittlere Baumhöhe der s+f Indexstrukturen in S zu Schlüsselkandidaten und Fremdschlüsseln in S H_V mittlere Baumhöhe der v Indexstrukturen in V zu den Schlüsselkandidaten H_{S-FS} mittlere Baumhöhe der f Indexstrukturen in S zu Fremdschlüsseln in S H_{V-FS} mittlere Baumhöhe der f Indexstrukturen in V zu Fremdschlüsseln in S.

S1: Einfügen eines Tupels in S DieEindeutigkeitsprüfungenfürdie Schlüsselkandidaten von S erfordernkeinen nennenswerten Mehraufwand,da sie imRahmen der fürdas EinfügenohnehinerforderlichenIndexzugriffefürdie Schlüsselkandidaten vorgenommenwerden können. EinMehraufwandentsteht jedochfürjeden Fremdschlüssel, da die Existenzdes zugehörigen Wertes inder Vater-Relationüberprüftwerden muß. Diese Prüfungen erfolgen ausschließlich auf den Indexstrukturen für die Schlüsselkandidaten von V. Die Anzahl der dafür notwendigen lesenden Seitenzugriffe beträgt

IO_{S1-read-direkt} = f * H_{V-FS.} Für jeden der f Fremdschlüssel ist also ein Baumdurchlaufauf dem zugehörigen Index von V(mittlere Baumhöhe H_{V-FS}) erforderlich.Die Anzahl der Seitenzugriffe entspricht der Summe der jeweiligen Baumhöhen. Schreibzugriffefallenkeinean, da nurdieExistenzdes Fremdschlüsselwertes zu überprüfen ist:

IO_{S1-write-direkt} = 0.

Für jeden Fremdschlüssel ist daneben eine Anwartschaftssperreauf dem jeweiligenIndexvon Vsowie eine (kurze)Lesesperre auf dem betreffenden Indexeintragzu setzen. Es ergibtsich also ingesamt folgende Anzahl von zusätzlichen Sperranforderungen:

LOCK_{S1-direkt} = 2 f. IndirekteZusatzkosten können durch die Aktualisierungder vorhandenen Indexstrukturenentstehen. Als maximale Zusatzkosten hinsichtlich der Relationalen Invarianten ergeben sich:

IO_{S1-read-indirekt} = H_S (s + f) IO_{S1-write-indirekt} = (s+f) (1 + 3/(2k^*)) LOCK_{S1-indirekt} = 3 (s + f) Für jede der s+fIndexstruktureninS zu Schlüsselkandidaten und Fremdschlüsseln erfordertdas Einfügen einen Baumdurchlauf,um die korrekteBlattseitezu lokalisieren(H_S Lesezugriffepro Index).Kann die Einfügungdes Indexeintrages ohne Split-Vorgangerfolgen, ist lediglicheine Seite zu ändern, bei Split-Vorgängendagegen sindÄnderungen in(wenigstens)dreiSeiten erforderlich.DieWahrscheinlichkeit eines Split-Vorgangesbeträgt 1/ (2k^*), da eine Blattseite 2k^* Einträgeaufnehmen kann. Daneben müssen jeweilsdrei Sperren pro Indexstrukturgesetzt werden (Anwartschaftssperre auf Index sowie zwei Schlüsselwertsperren für den neuen Eintrag sowie den Nachfolgerschlüssel).

S2: Löschen eines Tupels in S Es entsteht kein direkter Mehraufwand zur Wahrung der Relationalen Invarianten:

IO_{S2-read-direkt} = 0 IO_{S2-write-direkt} = 0 LOCK_{S2-direkt} = 0.

DieindirektenKosten zur Anpassung der IndexstrukturenfürSchlüsselkandidaten und Fremdschlüssel entsprechen weitgehend denen zum Einfügen eines Tupels (S1):

IO_{S2-read-indirekt} = H_S (s + f) IO_{S2-write-indirekt} = s + f LOCK_{S2-indirekt} = 3 (s + f).

ZusätzlicheÄnderungskosten zumvollständigenLöschen vonBlattseitennach Entfernendes letztenIndexeintrages (Anpassung der Verweise in benachbarten Seiten) wurden ignoriert. S3: Ändern eines Tupels in S Änderungen des Primärschlüssels bzw. eines Schlüsselkandidaten erforderndie Überprüfung der Eindeutigkeit,die wie fürS1 ohne signifikantenMehraufwandmitden jeweiligenIndexstrukturenerfolgen kann. Für Änderungen von Fremdschlüsseln entstehen Kosten analog zu S1; statt allen fsind lediglich u_{S-FS} Fremdschlüssel betroffen:

IO_{S3-read-direkt}= u_{S-FS} * H_{V-FS} IO_{S3-write-direkt}= 0 LOCK_{S3-direkt} = 2 u_{S-FS}.

Die Kosten zur Anpassung der Indexstrukturenentsprechen denen zum Löschen und Einfügeneines Indexeintrages; statt s (f) Schlüsselkandidaten (Fremdschlüssel) sind lediglich u_{S-SK} (u_{S-FS}) betroffen:

IO_{S3-read-indirekt} = 2 H_S (u_{S-SK} + u_{S-FS}) IO_{S3-write-indirekt} = 2 (u_{S-SK} + u_{S-FS}) LOCK_{S3-indirekt} = 5 (u_{S-SK} + u_{S-FS}) Split-Vorgängesind bei Änderungsoperationen nicht zu erwarten. Pro Indexstrukturfallen maximal5 Sperren an: eine Anwartschaftssperrefürden IndexsowiejeweilszweiSchlüsselwertsperren fürden zu löschenden und neu einzufügenden Indexeintrag.

V1: Einfügen eines Tupels in V DadieEindeutigkeitsprüfungenfürdieSchlüsselkandidaten vonVkeinennennenswerten Mehraufwand erfordern, gilt:

IO_{V1-read-direkt} = 0 IO_{V1-write-direkt} = 0 LOCK_{V1-direkt} = 0.

Für die Aktualisierung der Indexstrukturen entstehen folgende Zusatzkosten:

IO_{V1-read-indirekt} = H_V * v IO_{V1-write-indirekt} = v (1 + 3/(2k^*))

LOCK_{V1-indirekt} = 3 v.

V2: Löschen eines Tupels in V Für diese Operation(wieauch bei V3)sind Indexaktualisierungensowohlinder Vater-als inder Sohn- Relationerforderlich.Umdie zur Wahrungder ReferentiellenIntegritäterforderlichenKosten deutlicher zu machen, nehmen wirsämtlicheFolgekosten bezüglichder Sohn-Relationin die direkten Zusatzkosten auf. Inden indirektenZusatzkosten geht daher nur der Aufwandzur Aktualisierungder Indexstrukturen in V ein. Diese Kosten entsprechen (bis auf die Split-Kosten) denen von Operation V1:

IO_{V2-read-indirekt} = H_V * v IO_{V2-write-indirekt} = v LOCK_{V2-indirekt} = 3 v.

DiedirektenZusatzkosten zur Wahrungder ReferentiellenIntegritäthängen von der jeweiligenLöschregel (RESTRICTED, SET NULL/DEFAULT, CASCADE) ab. a) RESTRICTED Indiesem Fallentstehen die geringsten Kosten,da inder Sohn-RelationS nur zu überprüfenist,ob abhängige Tupelexistieren. Dies erfordertlediglicheinen Indexzugriffmitkurzer Lesesperre; die S-Tupel selbst werden nichtreferenziert.Insbesondere sind keine Änderungen in der Sohn-Relationvorzuneh-men. Liegt für jeden der f Fremdschlüssel die Löschregel RESTRICTED vor, gilt:

IO_{V2-read-direkt} = f * H_{S-FS} IO_{V2-write-direkt} = 0 LOCK_{V2-direkt} = 2 f.

b) SET NULL / DEFAULT Hierbeiist fürjedes abhängige Tupelin S der Fremdschlüssel auf NULLbzw. auf den Default-Wertzu setzen. Dies erfordertzunächst einen BaumdurchlaufimFremdschlüsselindex von S zur Lokalisierung des ersten abhängigen Tupels. Danach ist fürjedes abhängige Tupelder Indexeintragsowie das Tupel selbst zu ändern. Die Kosten hierfür betragen bei f Fremdschlüsseln

IO_{V2-read-direkt} = f (2 H_{S-FS} + N_S / N_V) IO_{V2-write-direkt} = f (2 + N_S / N_V) LOCK_{V2-direkt} = f (5 + 3 + N_S / N_V).

DerQuotientN_S /N_Ventsprichtder mittlerenAnzahlabhängigerS-TupelproSchlüsselwertinV.Beiden SeitenzugriffenwurdenzweiBaumdurchläufeangesetzt: einen zum Lokalisierender abhängigen Tupel und einen zurBestimmungder Blattseite,indiediegeänderten Indexeinträgeeinzufügensind.Daneben wurde pro abhängigem Tupel je einen lesenden und ändernden Seitenzugrifffür die Tupeländerung selbst angesetzt. Aufdem Indexsind pro Fremdschlüssel eine Anwartschaftssperresowie vierSchlüsselwertsperren (Löschen des alten und Einfügendes neuen Wertes) erforderlich.Daneben wurden für die Zugriffeauf die abhängigen Tupel 3 Anwartschaftssperren (DB,Segment, Relation)sowie je eine Sperre pro Tupel angesetzt. c) CASCADE Diese Optionverursacht die höchsten Kosten, da das Löschen der abhängigen Tupel die Anpassung sämtlicherIndexstrukturenvon S verlangt. Daneben ist auf die abhängigen Tupel selbst zuzugreifen. Insgesamt ergeben sich folgende Kosten:

IO_{V2-read-direkt} = f (1 + (s + f) H_S )* N_S / N_V IO_{V2-write-direkt} = f (1 + s + f )* N_S / N_V LOCK_{V2-direkt} = f (3 + (1+ 3 (s + f ) )* N_S / N_V).

Beiden Seitenzugriffenwurdenpro abhängigem Tupelund Indexstrukturein Baumdurchlaufsowie drei Sperren zum Löschen des Indexeintrages angesetzt. Für den Zugriffauf die abhängigen Tupel selbst wurdenjeweilseinweitererSeitenzugriffsowievierSperren berechnet. Nichtberücksichtigtsindweitere Kosten für zusätzliche Indexstrukturen von S (auf anderen Attributenals Schlüsselkandidaten und Fremdschlüssel) sowie zur Anpassung von Freispeicherinformationenu.ä.. Ist das CASCADEüber mehrere Stufen fortzusetzen, kommtes natürlichzu einer entsprechenden Vervielfachungder Gesamtkosten. Es istklar,daß nichtfüralleFremdschlüssel die gleicheLöschregelgelten muß. DieGesamtkosten lassen sich insolchen Fällenjedoch leichtaus den angegeben Kostenformelnbestimmen, indem fürjede verwendete Löschregel die Teilkostenfür die entsprechenden Anzahlvon Fremdschlüsseln bestimmt und diese addiert werden.

V3: Ändern eines Tupels in V Fürdie indirektenZusatzkosten zurAnpassung der IndexstruktureninVergeben sich die analogen Formeln wie bei Operation S3:

IO_{V3-read-indirekt} = 2 H_V * u_{V-SK} IO_{V3-write-indirekt} = 2 u_{V-SK} LOCK_{V3-indirekt} = 5 u_{V-SK}.

DirekteZusatzkosten entstehen nur, wenn ein Schlüsselkandidat (Primärschlüssel)geändert wird,zu dem ein Fremdschlüssel inS definiertist.DieKostenhängen dabei, ähnlichwiebei der Löschoperation V2, von der verwendeten Änderungsregel ab (RESTRICTED, SET NULL/DEFAULT, CASCADE). a) RESTRICTED DieKostenindiesem Fallentsprechen denen beimLöschen (V2),da dieOperationabgewiesen werden muß, sofern abhängige TupelinS existieren.Es sindjedochi.d.R.nichtallef,sondern nureine Teilmenge von u_{V-FS} Fremdschlüsseln betroffen. Es gilt:

IO_{V3-read-direkt} = u_{V-FS} * H_{S-FS} IO_{V3-write-direkt} = 0 LOCK_{V3-direkt} = 2 u_{V-FS}.

b) SET NULL / DEFAULT Auchhierbei entsprechen die Zusatzkosten denen beim Löschen (Anpassung in S füru_{V-FS} statt fürf Fremdschlüssel):

IO_{V3-read-direkt} = u_{V-FS} (2 H_{S-FS} + N_S / N_V) IO_{V3-write-direkt} = u_{V-FS} (2 + N_S / N_V) LOCK_{V3-direkt} = u_{V-FS} (5 + 3 + N_S / N_V).

c) CASCADE Im Gegensatz zum Löschen sind hier die Zusatzkosten äquivalent zu SET NULL/DEFAULT,da die Fremdschlüsselwerte inS lediglichauf den neuen Wertaus Vanstatt auf NULLbzw.den Default-Wert gesetzt werden:

IO_{V3-read-direkt} = u_{V-FS} (2 H_{S-FS} + N_S / N_V) IO_{V3-write-direkt} = u_{V-FS} (2 + N_S / N_V) LOCK_{V3-direkt} = u_{V-FS} (5 + 3 + N_S / N_V).

Diskussion Zur besseren Orientierungsind die direkten Zusatzkosten in Tabelle 5 zusammengefaßt. Es fälltauf, daß die Zusatzkosten fürSperren und Seitenzugriffefürdie verschiedenen Operationen inetwa proportionalzueinander verlaufen.Die“billigsten”Operationen,diekeinendirektenMehraufwandzurWahrung der Relationalen Invarianteneinführen,sind das Einfügenvon Sätzen in der Vater-Relationsowie das Löschen vonSätzen inder Sohn-Relation.DieWahrungder ReferentiellenIntegritätbeimEinfügenund Ändern von Tupelninder Sohn-Relationführtgeringe Zusatzkosten ein, da hierzu nur auf die entsprechende Indexstruktur(en)der Vater-Relationzugegriffenwerden muß. Am“teuersten”ist das Löschen von Sätzen inder Vater-Relation,insbesondere bei CASCADE,da das Löschen der abhängigen Tupel die Aktualisierungaller Indexstrukturender Sohn-Relation verlangt. Bei RESTRICTEDkann das Löschen vergleichsweiseeffizienterfolgen,da bezüglichder Sohn-Relationnur auf den Indexzugegriffen werden muß. Tupeländerungeninder Vater-Relationerforderni.a. einen geringeren Zusatzaufwandfür die Einhaltungder ReferentiellenIntegritätals das Löschen, da inder Regel nichtfüralle Fremdschlüs-

Einfügen Löschen Ändern

Vater

Sohn

R: S: C: R: S: C: f * H_{S-FS} f (2 H_{S-FS} + N_S / N_V) f (1 + (s + f) H_S )* N_S / N_V u_{V-FS} (2 H_{S-FS} + N_S / N_V) u_{V-FS} (2 H_{S-FS} + N_S / N_V) u_{V-FS} * H_{S-FS} 0

f * H_{V-FS} u_{S-FS} * H_{V-FS} 0

Einfügen Löschen Ändern

Vater

Sohn

R: S: C: R: S: C: 2 f f (8 + N_S / N_V) f (3 + (1 + 3 (s + f ) )* N_S / N_V) u_{V-FS} (8 + N_S / N_V) u_{V-FS} (8 + N_S / N_V)

2 u_{V-FS} 0

2 f 2 u_{S-FS} 0 a) Zusätzliche lesende Seitenzugriffe

c) Zusätzliche Sperranforderungen

Tabelle 5: Direkte Zusatzkosten bei B*-Bäumen

Einfügen Löschen Ändern

Vater

Sohn

R: S: C: R: S: C: 0 f (2 + N_S / N_V) f (1 + s + f )* N_S / N_V u_{V-FS} (2 + N_S / N_V) u_{V-FS} (2 + N_S / N_V) 0 0

0 0 0 b) Zusätzliche Schreibzugriffe sel der Sohn-Relation eine Überprüfung/Anpassung erforderlichist. CASCADEverursacht hierbei die gleichen Kosten wie SET NULL/DEFAULT.WieTabelle 5b zeigt, sind zusätzliche Schreibzugriffenur bei Lösch- und Änderungsvorgängen auf der Vater-Relationerforderlich,um für abhängige Tupel der Sohn-Relation Folgeänderungen durchzuführen (außer bei RESTRICTED).

DieTabellen zeigen, daß die Zusatzkosten vor allem durch die Anzahlder Fremdschlüssel f bestimmt sind; fürÄnderungsbefehle (UPDATE)ist die durchschnittlicheAnzahlgeänderter Fremdschlüssel pro Operationmaßgebend. DieKostensteigen meist linearmitder Fremdschlüsselanzahl, bei der Löschregel CASCADEjedoch quadratisch. Daneben steigen die Zusatzkosten fürdas Löschen und Ändern von Sätzen der Vater-Relationlinearmitder mittlerenAnzahlvonabhängigen Tupeln(außer bei RESTRIC- TED).DieRelationengrößen spielen dagegen eine untergeordnete Rolle,da sie nur über die Baumhö-

Löschen eines V-Tupels Ändern eines V-Tupels N_S / N_V

RESTRICTED SET NULL/DEF. CASCADE

1 10 100 1 10 100 3 7 10 3 16 100 4 108 1300 0.6 1.4 1.4 0.6 3.2 3.2 0.8 22 22

Einfügen eines S-Tupels Ändern eines S-Tupels N_S / N_V 1 10 100 1 10 100

3 3 3 0.6 0.6 0.6

a) Anzahl zusätzlicher Lesezugriffe bei einem Fremdschlüssel (f=1, u_{V-FS}= u_{S-FS}= 0.2)

Annahmen: s=2; H_V = 3; H_S = 3 für N_S / N_V < 100 bzw. H_S = 4 für N_S / N_V =100

Löschen eines V-Tupels Ändern eines V-Tupels N_S / N_V

RESTRICTED SET NULL/DEF. CASCADE

1 10 100 1 10 100 15 35 110 15 80 1100 20 540 14500 3 7 7 3 16 16 4 108 108

b) Anzahl zusätzlicher Lesezugriffe bei fünf Fremdschlüsseln (f=5, u_{V-FS}= u_{S-FS}= 1)

Einfügen eines S-Tupels Ändern eines S-Tupels N_S / N_V 1 10 100 1 10 100

15 15 15 3 3 3

Tabelle 6: Zusätzliche Seitenzugriffe bei B*-Bäumen (Beispiel) hen ingeringem Maße eingehen. Diese Beobachtungen werden inTabelle6 füreinige Beispielwerteillustriert. Dabei wurde von relativ großen Relationen ausgegangen (z.B. N_V=10^4).

7.2 Zusatzkosten für kombinierte Zugriffspfadstruktur

DiefürB*-Bäumeausführlichhergeleiteten Kostenformelnlassen sich in ähnlicherWeise auch fürdie kombinierteZugriffspfadstrukturbestimmen. Dazu wirdangenommen, daß fürjeden der fFremdschlüssel ein kombinierterZugriffspfadfürVater-und Sohn-Relationexistiert.Der Sperraufwand bleibtdabei gegenüber der VerwendungeinfacherB*-Bäumeunverändert,da dieSynchronisationauflogischenZugriffspfadenerfolgt,auch wenn diese physisch zusammengelegt werden (6.1). Die folgenden Überlegungen beschränken sich daher auf die Bestimmungder Seitenzugriffe.Hierbeiergeben sich fürdie indirektenZusatzkosten imwesentlichen die gleichen Kostenformelnwiein 7.1. Diebei den Änderungsoperationen durchzuführenden Anpassungen der Indexstrukturen erfolgen lediglichzum Teil in den kombinierten anstatt auf dedizierten Zugriffspfaden.

Allerdingsergeben sich durch die Zusammenlegung der Indexstrukturenerhebliche Einsparungen bezüglichder direktenZusatzkosten zurWahrungder ReferentiellenIntegrität.Tabelle7 zeigtzusammenfassend, wievielezusätzlichelogischeSeitenzugriffefürjede der sechs Änderungsoperationen benötigt werden (der Parameter H_{FS} bezeichnet dabei die mittlereHöhe der f kombiniertenZugriffspfade).Ein Vergleich mit Tabelle 5a verdeutlicht die Einsparungen.

Einfügen Löschen Ändern

Vater

Sohn

R: S: C: R: S: C: 0 f ( H_{FS} + N_S / N_V) f (1 + s* H_S )* N_S / N_V u_{V-FS} * N_S / N_V u_{V-FS} ( H_{FS} + N_S / N_V) 0 0

0

Tabelle 7: Zusätzliche Seitenzugriffe bei kombinierten Zugriffspfaden (IO_{direkt})

0 0

Einfügen Löschen Ändern

Vater

Sohn

R: S: C: R: S: C: 0 f ( 1 + N_S / N_V) f (1 + s )* N_S / N_V u_{V-FS} * N_S / N_V u_{V-FS} (1 + N_S / N_V) 0 0

0 0 0 a) Zusätzliche Lesezugriffe

b) Zusätzliche Schreibzugriffe

Es fälltauf,daß imgünstigsten Fall(Lösch-bzw.Änderungsregel RESTRICTED)weder fürÄnderungen inder Sohn- noch fürÄnderungen inder Vater-RelationzusätzlicheSeitenzugriffezur Wahrungder Relationalen Invariantenanfallen!Das Einfügenund Ändern von Sohn-Tupeln läuftjetzt ohne Zusatzkosten ab, da die Überprüfung, ob zu einem Fremdschlüssel ein zugehöriger Wertin der Vater-Relation existiert,zusammen mitder ohnehin notwendigenAnpassung der kombiniertenZugriffspfadstrukturerfolgenkann. DiezugehörigenIndexeinträgeder Vater-Relationbefindensich nämlichinderselben Blattseite, in die der neue Indexeintragfürdie Sohn-Relationeinzufügen ist. Somit kann also nichtnur die Eindeutigkeitvon Schlüsselkandidaten, sondern auch die ReferentielleIntegritätwährendder Indexaktualisierungüberwacht werden. InähnlicherWeise lassen sich beim Löschen bzw. Ändern von Tupeln der Vater-RelationfürRESTRICTEDZusatzkosten umgehen. Auchindiesen Fällenist eine Aktualisierungder kombiniertenIndexstrukturerforderlich,wobeiinder entsprechenden Blattseitedirektüberprüft werden kann, ob abhängige Tupelexistieren. Auchfürdie restlichen Lösch-bzw. Änderungsregeln ergeben sich Einsparungen inder Anzahlvon Seitenzugriffen,da fürdie Sohn-Relationdie Indexstrukturen auf Fremdschlüsseln zum Teilzusammen mitder Indexaktualisierungfürdie Vater-Relationaktua-lisiertwerden können. Für SET NULL/DEFAULTreduziert sich so pro Fremdschlüssel (DELETE)bzw. progeändertem Fremdschlüssel (UPDATE)dieAnzahlvonzusätzlichenBaumdurchläufenvonzweiauf eins (der Zugriffzur TID-Listeder abhängigen Tupelinder kombiniertenZugriffspfadstruktursowie das Löschen erfolgtzusammen mitder Indexaktualisierungfürdie Vater-Relation;das Einfügender TID-Li-ste mitgeändertem Fremdschlüsselwertineine neue Blattseiteerforderteinen eigenen Baumdurchlauf). Nochweitergehende Einsparungen ergeben sichfürCASCADE.BeimLöschen konntediequadratische

Löschen eines V-Tupels Ändern eines V-Tupels N_S / N_V

RESTRICTED SET NULL/DEF. CASCADE

1 10 100 1 10 100 0 4 7 0 13 70 0 104 900 0 0.8 0.2 0 2.6 2 0 21 20 a) Anzahl zusätzlicher Lesezugriffe bei einem Fremdschlüssel (f=1, u_{V-FS}= u_{S-FS}= 0.2)

Annahmen: s=2; H_S = 3 für N_S / N_V < 100 bzw. H_S = 4 für N_S / N_V =100; H_{FS}=H_S

Löschen eines V-Tupels Ändern eines V-Tupels N_S / N_V RESTRICTED SET NULL/DEF. CASCADE

1 10 100 1 10 100 0 20 35 0 65 350 0 520 4500 0 4 1 0 13 10 0 104 100 b) Anzahl zusätzlicher Lesezugriffe bei fünf Fremdschlüsseln (f=5, u_{V-FS}= u_{S-FS}= 1)

Tabelle 8: Zusätzliche Seitenzugriffe bei kombinierten Zugriffspfaden (Beispiel)

Abhängigkeitzur Parameter fbeseitigt werden, da die Anpassung der Fremdschlüssel-Indexstrukturen keinerleizusätzlichenAufwandmehr verursacht. Das giltauch beimÄndern mitCASCADE,so daß dabei in der Sohn-Relation nur noch fürdie Tupeländerungen selbst zusätzliche Seitenzugriffeanfallen. DieIndexanpassungen inder kombiniertenZugriffspfadstrukturerfolgenzusammen mitdenen der Vater-Relation,da die Schlüsselwerte fürVater-und Sohn-Tupelauf denselben Wertgeändert werden, so daß das Löschen und Einfügen der Indexeinträge jeweils dieselben Indexseiten betreffen. Tabelle8 zeigtdie Zusatzkosten fürdie Beispielwerteaus Tabelle6. Manerkennt, daß die größten Verbesserungen bei CASCADEzu verzeichnen sind, der Gesamtaufwand dabei jedoch noch immervergleichsweise hoch liegt.

8. Zusammenfassung

DieÜberprüfung der RelationalenInvariantenundvonAttributen,diemitder UNIQUE-Optionspezifiziert sind,verlangtbeihinreichendgroßen Relationeneine spezielleZugriffspfad-Unterstützung,da diesonst anfallendensequentiellen Suchvorgänge fürdas Leistungsverhaltendes Systems nichttolerierbarsind. Für die praktische Implementierungbedeutet deshalb diese zentrale Integritätsforderungdas Anlegen einer Indexstruktur für jeden Schlüsselkandidaten und für jeden Fremdschlüssel. Alsbeste Zugriffsstrukturerweist sich hier der B*-Baum.Für die Verweisstrukturenin den Blattseiten bieten sich verschiedene Erweiterungen an (UNIQUEund NONUNIQUE).Außerdem ist es durch die kombinierteund verallgemeinerteZugriffspfadstrukturmöglich,mehrere separate Indexstrukturenmittels eines B*-Baumes darzustellen. Die Synchronisationin diesen Zugriffspfadenist von besonderer Wichtigkeitfürdas Systemverhalten, da vieleDB-Operationendiese Pfade benutzen müssen. Für den Baumdurchlaufwurde ein einfaches Protokollder Latch-Kopplungskizziert,das sich in einer konkreten Implementierungweiter verfeinern und optimierenläßt. Für das Spektrum der Indexoperationen wurde ein Sperrprotokollentwickelt,das Konflikteund Blockierungenvon parallelen Transaktionen minimiertund trotzdem Konsistenzebene 3 gewährleistet. Wesentlich dabei war das Konzept des “Sperren des nächsten Schlüssels”, womitim PrinzipBereichssperren simuliertwurden.DieOptimierungdieses Konzeptes erlaubte die paralleleModifikationin einer Indexstruktur,wobei selbst Einfügungen und Löschungen in einer TID-Listeeines Schlüsselwertes durch verschiedene Transaktionen ermöglicht wurden. Anhandeinfacher Kostenmodellekonnte gezeigt werden, daß der zur Überprüfung der RelationalenInvarianten erforderlicheZusatzaufwanddurch die VerwendungvonB*-Bäumeni.a. geringgehalten werden kann. Amteuersten sind Lösch-und Änderungsoperationen fürTupel,zu denen eine große Anzahl “abhängiger”Sätze existiert,insbesondere bei Verwendungder Optionen SET NULL,SET DEFAULT und CASCADE.Der Zusatzaufwand steigt dabei mitder mittlerenAnzahlabhängiger Tupel sowie der Fremdschlüsselanzahl. Mitder kombiniertenZugriffspfadstrukturläßtsich der Zusatzaufwandzur Wahrung der Relationalen Invariantenmerklichreduzieren. Im günstigsten Fall (RESTRICTED)entstehen keinerlei zusätzlichen Seitenzugriffe.

9. Literaturverzeichnis

BCE77 Blasgen, M.W.,Casey, R.G., Eswaran, K.P.:AnEncodingMethodforMultifieldSortingand Indexing, in: Comm. ACM, Vol. 20, No. 11, Nov. 1977, S. 874-876.

BS77 Bayer, R., Schkolnick,M.:ConcurrrencyofOperations on B-Trees, in:ActaInformatica,Vol.

9, No. 1, p. 1-21, 1977. Co70 Codd, E.F.: ARelationalModelofData forLarge Shared Data Banks, in:Comm.ACM,Vol.

13, No. 6, June 1970, pp. 377-387. Co79 Comer, D. The Ubiquitous B-Tree, in: ACM Surveys, Vol. 12, No. 2, 1979, pp. 121-137. Da81 Date, C.J.: Referential integrity, in: Proc. 7th Int. Conf. on VLDB, 1981, pp. 2-12. EGLT76 Eswaran, K.P., Gray, J.N., Lorie,R.A.,Traiger, I.L.:The Notionsof Consistency and Predicate Locksina Database System, in:Comm.ACM,Vol.19, No.11, Nov.1976, pp. 624-633.

ESS91 Eiter,T.,Schrefl,M.,Stumptner,M.:SperrverfahrenfürB-BäumeimVergeich,in:Informatik- Spektrum, Bd. 14, H. 4, Aug. 1991, S. 183-220.

Fa79 Fagin, R., et al.: Extendible Hashing - a Fast Access Method for DynamicFiles, in: ACM TODS, Vol. 4, No. 3, 1979, pp. 315-344.

GLPT76 Gray, J.N., et al.: Granularityof Locksand Degrees of Donsistency in a Large Shared Data Base, in: Modelling in Data Base Management Systems, North-Holland, 1976, pp. 365-394.

Gr78 Gray, J.N.: Notes on Data Base Operating Systems, in: Lecture Notes Computer Science, 60, Operating systems: An advanced course, Springer-Verlag, 1978, pp. 393-481.

Gr81 Gray,J.N.,et al.:The RecoveryManagerofthe System R Database Manager,in:ACMComputing Surveys, Vol. 13, No. 2, 1981, pp. 223-242.

Hä78 Härder, T.: Implementinga Generalized Access Path Structure for a RelationalData Base System, in: ACM Transactions on Database Systems, Vol. 3, No. 3, 1978, pp. 285-298.

Hä78a Härder, T.: Implementierung von Datenbanksystemen, Hanser-Verlag, 1978. Hä92 Härder, T.: MehrdimensionaleZugriffspfadein Relationalen Datenbanksystemen, Interner Bericht, Universität Kaiserslautern, Jan. 1992.

HR83 Härder,T.,Reuter, A.:PrinciplesofTransaction-OrientedDatabase Recovery,in:ACMComputing Surveys, Vol. 15, No. 4, 1983, pp. 287-317.

Kü83 Küspert,K.:Storage UtilizationinB*-Treeswitha Generalized OverflowTechnique, in:Acta Informatica, Vol. 19, No. 1, April 1983, pp. 35-55.

LY81 Lehman, P.L., Yao, S.B.: EfficientLockingfor Concurrent Operations on B-trees, in: ACM TODS, Vol. 6, No. 4, Dec. 1981, pp. 650-670.

ML89 Mohan, C., Levine, F.: ARIES/IM:An Efficientand High Concurrency Index Management Method Using Write-Ahead Logging, IBMResearch Report, RJ 5037, San Jose, Calif., August 1989.

Mo90 Mohan, C.: ARIES/KVL:A Key-Values Locking Method for Concurrency Control of Multiaction Transactions Operating on B-Tree Indexes, in: Proc. 16th VLDBConference, Brisbane, Australia, August 1990.

SG88 Shasha, D.,Goodman, N.:ConcurrentSearch StructureAlgorithms,in:ACMTODS,Vol.13, No. 1, March 1988, pp. 53-90.

Sh90 Shaw, P.: Database Language Standards: Past, Present, Future, in: Database Systems of the 90s, A. Blaser (ed.), LNCS 466, Springer-Verlag, 1990, pp. 50-88.

SQL2 ISO/IECJTC1/SC21 InformationRetrieval,Transfer and Management forOSI:International Standard IOS/IEC9075:1992, Revised Text of CD 9075.2, InformationTechnology- Database Languages - SQL2, for DIS registration and letter ballot, 10.04.1991, 522 pp.

SQL3 X3H2-91-183DBL-KAW-003ISO/IECJTC1/SC21/WG3N1223: ISO/ANSIWorkingDraft- Database Language SQL3, 07.1991, 772 pp.

Va87 Valduriez, P.: Join Indices, in: ACM TODS, Vol. 12, No. 2, 1987, pp. 218-246.