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Kapitel 1

Einleitung

Datenbanksysteme stellen die wohl wichtigste Komponente beim Einsatz von
Rechnersystemen in Wirtschaft und Verwaltung dar. Mit Datenbanksystemen
ist die Verwaltung der dort anfallenden Datenmengen einfach und sicher mog-
lich. Durchgesetzt hat sich das relationale Datenmodell [Cod70], wenn auch in
den letzten Jahren die postrelationalen (Objekt-Orientierten) Datenbanksyste-
me [Sto96] an Bedeutung gewonnen haben.

Die zu verwaltenden Datenmengen sind in den letzten Jahren enorm gewachsen.
Die Anforderungen an Datenbanksysteme sind daher in vielen Féllen so gestie-
gen, dafl sie nur noch von groflen Parallelrechnern mit mehreren Prozessoren
erfiillt werden kénnen. Parallelrechner lassen sich einteilen in

Shared—Nothing—Systeme: Jeder Prozessor besitzt einen eigenen Haupt-
speicher und eigene Festplatten. Die Prozessoren konnen iiber ein Netz-
werk miteinander kommunizieren.

Shared—Disk—Systeme: Jeder Prozessor besitzt einen eigenen Hauptspeicher;
der Zugriff auf gemeinsame Festplatten ist jedem Prozessor moglich.

Shared—Everything-Systeme: Die Prozessoren teilen sich einen gemeinsa-
men Hauptspeicher und gemeinsame Festplatten.

Nach Bhide sind Shared-Everything—Systeme den restlichen Modellen iiberle-
gen [BS87, Bhi88|. Im Gegensatz dazu behaupten Gray und Reuter, daf sich
das Shared—Nothing-Modell durchsetzen wird [GR93, Seite 59ff.]. Gray und
Reuter betrachten dabei Realisierbarkeits—Aspekte und behaupten, dafi sich
nur Shared—Nothing—Systeme effizient realisieren lassen. Auch Bhide weist in
[Bhi88] auf Realisierungs—Probleme fiir Shared—Everything—Systeme hin.

An der Universitéit Saarbriicken wurde dennoch ein Shared—Everything—System,
die SB-PRAM, realisiert. Die SB-PRAM [AD"93] ist ein experimenteller Par-
allelrechner. Zum Zeitpunkt der Fertigstellung dieser Arbeit 1duft ein Prototyp
der SB-PRAM mit 16 Prozessoren. Eine SB-PRAM mit 64 Prozessoren und
vier Gigabyte gemeinsamen Hauptspeicher befindet sich im Aufbau.

Simulationen nach scheint die SB-PRAM als Datenbankserver sehr geeignet
zu sein. In [GIM195] wurde der TPC-B-Benchmark [Rab92] simuliert — mit
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iiberraschend guten Ergebnissen. Ziel der vorliegenden Arbeit war es, den TPC-
B-Benchmark auf der SB-PRAM zu implementieren und auszufithren, um die
Simulationsergebnisse zu iiberpriifen. Zur Zeit ist die Festplatten—Anbindung
der SB-PRAM jedoch noch nicht vollstindig implementiert, weswegen entge-
gen der urspriinglichen Planung der Benchmark nicht ausgefiihrt werden konn-
te. Das Datenbanksystem ist jedoch fiir den TPC-B-Benchmark vollstindig
implementiert; die Messergebnisse werden verdffentlich, sobald die Festplatten—
Anbindung fertiggestellt ist (voraussichtlich Herbst 1999).

Bei der Implementierung des Datenbanksystems wird auf die Arbeit von Speng-
ler [Spe97] aufgebaut. Dort sind die Basiskomponenten beschrieben, die fiir das
Datenbanksystem der SB-PRAM nétig sind.

Eine der wichtigsten Komponenten des Datenbanksystems ist die Concurrency-
Control. Diese Komponente regelt den Zugriff der Prozessoren auf die gemein-
samen Daten. Mochte ein Prozessor Daten lesen oder verindern, so muf} er die
Daten zuerst durch die Concurrency-Control sperren. Dadurch werden gleich-
zeitige Lese- und Schreib-Operationen auf den gleichen Daten vermieden.

In vielen Anwendungen kann die Concurrency-Control zum Flaschenhals des
Datenbanksystems werden. Dies gilt insbesondere fiir massiv-parallele Archi-
tekturen wie die SB-PRAM. Daher wird in dieser Arbeit ein neuer Ansatz zur
Implementierung der Concurrency-Control vorgestellt. Dieser Ansatz ist auf
der SB-PRAM um einen Faktor 200 schneller als der iibliche Ansatz, wie er
zum Beispiel in Spenglers Arbeit [Spe97] verfolgt wird. Der Beschreibung und
Analyse der neuen Concurrency-Control ist ein wesentlicher Teil dieser Arbeit
gewidmet.

Die vorliegende Arbeit gliedert sich wie folgt: Im folgenden Kapitel wird der
Begriff der Datenbank formal gefafit und die Anforderungen an ein Datenbank-
system werden erliutert. Dabei werden auch die Datenbanksprache SQL und
das Transaktionskonzept vorgestellt. Anschlielend wird in Kapitel 3 die SB-
PRAM vorgestellt.

In Kapitel 4 wird die Implementierung des Systempuffers vorgestellt. Dieser
stellt die Verbindung zwischen Festplatten und den weiteren Komponenten des
Datenbanksystems dar.

In Kapitel 5 wird dann die Concurrency—Control-Komponente inklusive einer
Deadlock-Erkennung entwickelt. Die Korrektheit und Fairne8 der Concurrency-
Control und der Deadlock-Erkennung werden bewiesen. Eine Zusammenfassung
dieses Kapitels ist fiir die Konferenz EURO-PAR 99 angenommen und wird als
[JL99] veroffentlicht.

In Kapitel 6 werden ein einfacher Parser fiir SQL-Befehle und der TPC-B—
Benchmark vorgestellt. Es werden auch Ergebnisse einfacher Messungen gezeigt,
die ohne die Festplatten—Anbindung auskommen. Die Ergebnisse dieser Arbeit
werden abschliefend in Kapitel 7 zusammengefaflt.

Die Quelltexte des Datenbanksystems sowie die Programmierumgebung der SB—
PRAM sind verfiigbar unter ftp://ftp-wjp.cs.uni-sb.de/pub/pram.



Kapitel 2

Relationales Datenmodell und
grundlegende Begriffe

In diesem Kapitel soll formal definiert werden, was man unter einer relationa-
len Datenbank versteht. Dabei werden die Begriffe aus der Datenbank-Theorie
erliutert, deren Kenntnis fiir die folgenden Kapitel unabdingbar sind. Nach-
dem der Begriff der Datenbank formal definiert wurde, werden die fiir diese
Arbeit notwendigen Operationen auf Datenbanken erklirt. Im Anschlufl wird
die Sprache SQL vorgestellt, die eine einfache Formulierung dieser Operationen
erlaubt. Abschlielend wird der Begriff der Transaktion erliutert und darauf
aufbauend eine Liste von Anforderungen an Datenbank-Management-Systeme
(DBMS, DBS) gegeben.

2.1 Attribut, Tupel, Relation

Informell ist eine Relation gegeben durch eine zweidimensionale Tabelle beste-
hend aus einem Tabellenkopf und einem Tabellenrumpf (siehe Abbildung 2.1).
Der Tabellenkopf gibt an, welche Bedeutung der Inhalt des Tabellenrumpfes
hat.

A A4 | ... | A |
ti ts tL
t2 12 t2
tm t tm

Abbildung 2.1: Tabellarische Darstellung einer Relation

Definition 2.1 (Relationsschema) Sei A = {A;,...,4,},n > 1, eine end-
liche Menge, die sogenannten Attribute, und sei D = {D;,...,D,},s > 1,
eine Menge von nichtleeren Mengen (sogenannte Wertebereiche, Domains).
Weiterhin sei dom : A — D eine Abbildung. Dann ist das Relationsschema



4 Relationales Datenmodell

RS gegeben durch das Tupel
RS = (A, D, dom).

Ein Relationsschema entspricht dem Tabellenkopf aus der informellen Beschrei-
bung einer Relation. AuBer den Namen der Spalten wird durch das Relations-
schema auch der Wertebereich! der einzelnen Spalten festgelegt. Die Zeilen
heilen Tupel:

Definition 2.2 (Tupel) Ein Tupel iiber dem Relationsschema RS =
(A, D,dom) ist eine Funktion

n
t:A— U dom(A;)
i=1
mit
Der Wert t.A; wird Ausprigung von t auf dem Attribut A; genannt. Syn-

onym werden Tupel auch Datensétze oder Records genannt. Mit d(RS) =2
&, dom(A;) bezeichnen wir die Menge aller solcher Funktionen iiber RS.

Nun koénnen wir definieren, was wir mit Relation bezeichnen:

Definition 2.3 (Relation) Sei RS ein Relationsschema. Dann ist eine Re-
lation R iiber RS eine endliche Menge von Tupeln iiber RS. Insbesondere
enthilt eine Relation nur paarweise verschiedene Tupel.

Definition 2.4 (Datenbank) Eine Datenbank ist eine endliche Menge von
Relationen. Die Tupel der Relationen einer Datenbank bezeichnet man als
Nutzdaten oder einfach Daten. Alle weiteren Informationen zu einer Daten-
bank (zum Beispiel die Relationsschemata) bezeichnet man als Metadaten.

2.2 Operationen auf relationalen Daten

In diesem Abschnitt werden die fiir diese Arbeit wichtigen Operationen auf
einer Datenbank definiert. Die Software, die diese Operationen ausfiihrt, nennt
man Datenbank-System (DBS). Eine Auflistung der Anforderungen an ein DBS
wird in Abschnitt 2.4 gegeben.

Definition 2.5 (Projektion) Sei RS = (A, D,dom) mit A = {A;,... A} ein
Relationsschema. Fiir A" = {Af,... A},} C A ist das Relationsschema RS 4
definiert durch

RS‘AI = (A,, D, d0m|A/).

! Auf der SB-PRAM sind die Wertebereiche der Typen (unsigned) integer, float und string
erlaubt.
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Die Projektion von RS nach RSy ist die Abbildung

p: d(RS) — d(RS|AI),
t — p(t) = t\A’-

Ist R C d(RS) eine Relation iiber dem Relationsschema RS, so ist R| 4 := p(R),
das Bild von R unter p, eine Relation iiber RS 4. Man beachte, daf} R| - weniger
Tupel als R enthilt, wenn zwei in R verschiedene Tupel unter p das gleiche Bild
haben.

Definition 2.6 (Selektion) Sei RS = (A, D,dom) ein Relationsschema und
R eine Relation iiber RS. Dann heifit fiir a € A, c € dom(a)

R, :={t € R|t.a =c}

die Selektion? in R nach a = c.

Definition 2.7 (Einfiigen) Die Operation Einfiigen von ¢ in R fiigt der
Relation R tiber dem Relationsschema RS das Tupel ¢t € d(RS) \ R hinzu:

R +— RU({t}.

Definition 2.8 (Update (Anderung)) Sei R eine Relation iiber dem Rela-
tionsschema RS = (A, D,dom) mit A = {A1,...,A,}. SeiU = {a1,...a;} CA
eine Teilmenge der Attribute und sei jedem a; ein Ausdruck P; in den Varia-
blen A zugeordnet. Weiterhin sei @ € A und ¢ € dom(a). Dann ersetzt eine
Update-Operation mit den Parametern U, {F;}, a,c alle Tupel ¢t € R mit
t.a = ¢ durch Tupel u(t) € d(RS) mit

A AU
u(t).AZ T { I)J(t) : A;eUund 4; = a;

Dabei muf} natiirlich stets P;(t) € dom(a;) gelten. Welche Ausdriicke P; erlaubt
sind, wird im nichsten Abschnitt am Beispiel erliutert und in Abschnitt 6.1
definiert.

Insgesamt ergibt sich somit durch Updates eine neue Relation

R« (R\ Ra.) U{u(t)|t € Rac}.

Man beachte, da3 wie bei der Projektion auch bei einem Update die Relation
kleiner werden kann.

Nur der Vollstindigkeit halber sei hier noch die Operation Loschen erwéihnt.
Sie wird im weiteren Verlauf dieser Arbeit nicht benétigt:

2Professionelle Datenbanksysteme erlauben dem Anwender wesentlich komplexere Selekti-
onskriterien als den einfachen Vergleich. Zum Beispiel konnen auch die weiteren Vergleichs-
operatoren “<,<,#,>,>" sowie logische Verkniipfungen benutzt werden. Fiir diese Arbeit
reicht jedoch der einfache Selektionsbegriff aus.



6 Relationales Datenmodell

Definition 2.9 (Loschen) Sei R eine Relation iiber RS = (4, D,dom) und
a € A, c € dom(a). Die Operation Léschen 16scht alle Tupel ¢ € R mit t.a = ¢:

R+ R\ R,,.

In der Datenbank-Theorie werden hiufig diese Begriffe wie auch hier iiber Men-
gen definiert. Dies beinhaltet insbesondere die Duplikaten-Eliminierung bei den
Operationen Projektion und Update. Bei Systemen, die die Verwaltung von Da-
tenbanken und die oben definierten Operationen unterstiitzen, wird auf diese
Duplikaten-Eliminierung aus Laufzeitgriinden verzichtet. Man miifite also ei-
gentlich obige Definitionen iiber Multimengen fassen.

2.3 SQL

SQL (Structured Query Language) ist eine Sprache, die unter anderem die
Formulierung der im letzten Abschnitt dargestellten Datenbankoperationen er-
laubt. Die Einfachheit und grofle Ausdruckskraft dieser Sprache hat dazu ge-
fithrt, das fast alle Datenbanksysteme SQL unterstiitzen. In dieser Arbeit wird
jedoch nur eine sehr kleine Teilmenge von SQL betrachtet. Unter anderem er-
laubt SQL auch die Definition von Relationsschemata und weiterer Metainfor-
mationen einer Datenbank; dieser Teil von SQL wird in dieser Arbeit komplett
iibergangen. Eine ausfiihrliche Darstellung von SQL findet man in [MS93].
Den in dieser Arbeit benutzten Teil von SQL macht man sich am besten durch
einige einfache Beispiele klar. In Abschnitt 6.1 findet man eine Definition der
Syntax des hier benutzten Teils von SQL.

SQL-Beispiele

Angenommen wir wollten einen kleinen Tante-Emma-Laden verwalten. Dazu
benutzen wir eine Relation Artikel, die unter anderem die Attribute Name und
Preis enthélt. Da der Besitzer des Ladens nicht gerne mit Kleingeld hantiert,
kann jeder Kunde einen Betrag auf sein eigenes Konto einzahlen und dann
solange Eink&ufe titigen, bis sein Guthaben erschépft ist. Dazu benutzen wir die
Relation Kunden, die fiir jeden Kunden den Namen und sein aktuelles Guthaben
enthalt.

Eine interessante Frage fiir den Besitzer des Ladens ist es, welches Guthaben
ein bestimmter Kunde (zum Beispiel Herr Lichtenau) hat. Diese Frage it sich
in SQL wie folgt formulieren:

SELECT Guthaben INTO g FROM Kunden
WHERE Name = "Lichtenau”

Bei der Abarbeitung dieser SQL-Anfrage wird zunichst die Selektion Kun-
denName, Lichtenau Perechnet. Auf die entstehende Relation wird dann die
Projektion nach Guthaben berechnet und das Ergebnis in der Variablen g ge-
speichert.
Analog kann man mit einer SQL-Anfrage den Preis eines bestimmten Artikels
ermitteln:
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SELECT Preis INTO p FROM Artikel
WHERE Name = " Schokoriegel”

Kauft nun Herr Lichtenau einen Schokoriegel, wird ihm der entsprechende Preis
(von zum Beispiel 0,50 e) von seinem Guthaben abgezogen. Dies lifit sich in
SQL als UPDATE-Befehl formulieren:

UPDATE Kunden SET Guthaben = Guthaben - 0.50
WHERE Name = " Lichtenau”

Dies entspricht einer Update-Operation aus dem vorherigen Abschnitt mit den
Parametern ({Guthaben}, {Guthaben-0.50}, Name, Lichtenau).

Wollte der Kaufmann die Artikel-Relation auch zur Inventur benutzen, so wiir-
den wir der Relation ein weiteres Attribut Anzahl hinzufiigen, um den aktuellen
Vorrat eines jeden Artikels zu speichern. Jedesmal, wenn ein Artikel gekauft
wird, miifite dann die Relation Artikel aktualisiert werden:

UPDATE Artikel SET Anzahl = Anzahl - 1
WHERE Name = " Schokoriegel”

Um einen neuen Kunden (zum Beispiel Herrn Preiff) mit einem Guthaben von
0 e in die Kundenrelation einzufiigen, mufl der Kaufmann einen INSERT-Befehl
absetzen:

INSERT INTO Kunden (Name, Guthaben)
VALUES ("PreiB”, 0)

2.4 Der Transaktions-Begriff, Datenbanksysteme

In diesem Abschnitt soll der Begriff der “Transaktion” erliutert werden. Dieser
Begriff ist zentral fiir Datenbank-Anwendungen. Eine wesentlich ausfiihrlichere
Darstellung dieses Begriffes, als das an dieser Stelle moglich ist, findet man
in [GRY3]. Nach der Einfithrung von Transaktionen ist es dann mdglich, die
Anforderungen an ein Datenbanksystem zu nennen.

Transaktionen

Die mit Abstand héiufigste Verwendung von Datenbanken ist die Modellierung
von real existierenden Zustidnden. Jedem Zustandwechsel der realen Welt ent-
spricht eine Transaktion, die den Zustandwechsel in der Datenbank vornimmt.
Die im vorherigen Abschnitt als Beispiel gegebene Datenbank ist eine mégliche
Modellierung eines Tante-Emma-Ladens. Als Modellierungs-Eigenschaft (Kon-
sistenzbedingung) soll zu jedem Zeitpunkt gelten, dafl
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1. fiir jeden Artikel der in der Datenbank eingetragene Preis mit dem Preis-
schild des Artikels iibereinstimmt;

2. die in der Datenbank gespeicherte Anzahl gleich der Anzahl der tatséch-
lich vorhandenen Artikel ist;

3. fiir jeden Kunden das in der Datenbank gespeicherte Guthaben gleich
seinem tatséichlichen Guthaben? ist.

Tante-Emma-Laden Datenbank
Einkauf Transaktion
Tante-Emma-Laden Datenbank

Abbildung 2.2: Der tatséichliche Zustand ist durch die Abstrakti-
on “Datenbank” gegeben; ein Zustandswechsel (Einkauf) wird auf
der Datenbankebene Transaktion genannt

Bei jedem Kaufvorgang dndert sich der Zustand des Tante-Emma-Ladens. Die-
se Anderung der realen Welt mu8 sich bei Einhaltung obiger Regeln in der
Datenbank niederschlagen. Eine Folge von SQL-Anweisungen, die den realen
Zustandwechsel auf die Datenbank iibertrigt, bezeichnet man als Transaktion
(siehe Abbildung 2.2). In unserem Beispiel lautet die zu einem Kaufvorgang
gehorende Transaktion in SQL:

defvar p float;
BEGIN WORK; %% Transaktion " Einkauf”
SELECT Preis INTO p FROM Artikel
WHERE Name = <Artikelname>;
UPDATE Kunden SET Guthaben = Guthaben - p
WHERE Name = <Kundenname>;
UPDATE Artikel SET Anzahl = Anzahl - 1
WHERE Name = <Artikelname>;
COMMIT WORK

Dabei markieren BEGIN WORK bzw. COMMIT WORK den Beginn bzw. das
Ende des Transaktionsblocks. Ein weiteres Beispiel fiir einen Zustandswechsel

3Man kann iiber die Existenz eines “tatsichlichen Guthabens” streiten; das soll jedoch
nicht Thema dieser Arbeit sein. Dazu sei zum Beispiel auf K. Marz, Das Kapital verwiesen.
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ist eine Preiserh6hung. Dabei werden die Preisschilder der Artikel gewechselt.
Nach der Konsistenzbedingung 1 mufl dann der in der Datenbank gespeicherte
Preis des Artikels ebenfalls gefindert werden. Dies ergibt folgende Transaktion:

BEGIN WORK; %% Transaktion " Preiserhéhung”
UPDATE Artikel SET Preis = Preis + <Delta>

WHERE Name = <Artikelname>;
COMMIT WORK

Eine eingehendere Diskussion und Motivation des Transaktions-Begriffs findet
man in [GR93, Kapitel 1]. Wir bezeichnen im folgenden eine Reihe von logisch
zusammengehorigen SQL-Befehlen als Transaktion. Beim Modellieren einer Da-
tenbank gehort es zu den wichtigsten Aufgaben, zu entscheiden, welche SQL-
Befehle logisch zusammenhéingend sind, also zu einer Transaktion gehoren.

Datenbanksysteme

Ein Datenbankssystem ist eine Software, die es Benutzern erlaubt, Datenban-
ken zu definieren (administrieren) und SQL-Befehle in Form von Transaktions-
blocken auszufithren. Bei der Abarbeitung von Transaktionen mufl das DBS das
ACID-Prinzip [GR93] befolgen. Die Abkiirzung “ACID” steht fiir

Atomicity Jede Transaktion wird ganz oder gar nicht ausgefiihrt. Im Falle ei-
nes Transaktionsabbruchs miissen alle von dieser Transaktion geinderten
Daten wieder hergestellt werden — ein sogenannter Rollback. Ein Ab-
bruch kann zum Beispiel durch einen Systemcrash oder einen Deadlock
(siehe Abschnitt 5.5) verursacht werden. Auch bei Verletzung von Konsi-
stenzbedingungen muf} die Transaktion abgebrochen werden.

Consistency Jede Transaktion entspricht einem korrekten Zustandswechsel;
die Konsistenzbedingungen werden durch die Transaktionen nicht ver-
letzt. Dies setzt korrekte Transaktionsprogramme voraus.

Isolation Jede Transaktion wird so bearbeitet, dafl aus Sicht des Benutzers
alle anderen Transaktion entweder schon abgeschlossen oder noch nicht
gestartet sind. Die Isolation-Eigenschaft wird auch mit Serialisierbarkeit
bezeichnet.

Durability Die Anderungen einer korrekt beendeten Transaktion iiberstehen
jeden Systemcrash.

Am Beispiel des Tante-Emma-Ladens ldfit sich die Notwendigkeit des ACID-
Prinzips einsehen. Wenn die Kauftransaktion nach dem ersten Update unter-
brochen wird, wird zwar dem Kunden der Warenwert vom Guthaben abgezo-
gen, die Inventurdnderung findet jedoch nicht statt. Kauft der Kunde die Ware
tatséchlich, stimmt der Anzahl-Eintrag in der Relation nicht mehr mit der Wirk-
lichkeit iiberein. Findet der Kauf nicht statt, ist dem Kunden zu unrecht der
Wert vom Guthaben abgezogen worden.



10 Relationales Datenmodell

Als weitere Konsistenzbedingung kénnte gelten, dafl die in der Relation Artikel
gespeicherten Anzahlen stets grofier oder gleich Null sind. Das Datenbanksy-
stem darf dann keine Transaktion zulassen, welche diese Konsistenzbedingung
verletzt. Die Konsistenzbedingungen werden vom Administrator der Datenbank
festgelegt und leiten sich hiufig aus den Modellierungs-Eigenschaften ab.

Um die Notwendigkeit des Isolations-Prinzips zu verdeutlichen, nehmen wir
an, da} der Preis von Schokoriegeln erhéht wird. Gleichzeitig kauft ein Kunde
einen Schokoriegel. Dann ist nicht klar, welcher Preis dem Kunden abgezogen
werden soll; in diesem Fall kann die Semantik der Select-Anweisung in Transak-
tion “Einkauf” nicht festgelegt werden. Wegen des Isolations-Prinzips wird die
Transaktion “Preiserh6hung” entweder vor oder nach der Transaktion “Ein-
kauf” bearbeitet, wodurch dieses Problem geltst ist. Die Notwendigkeit der
Durability-Eigenschaft ist offensichtlich.

Fiir die Einhaltung des ACID-Prinzips sorgen hauptsichlich die Systemkom-
ponenten Concurrency-Control (siehe Kapitel 5) und Logging/Recovery-
Control. Die Aufgabe der Concurrency-Control ist die Trennung von parallel
bearbeiteten Transaktionen durch Sperren auf die Objekte (z.B. Tupel), die von
den Transaktionen gelesen oder geschrieben werden. Die Logging/Recovery-
Control stellt sicher, dafl nach einem Systemcrash die noch nicht beendeten
Transaktion “zuriickgerollt” werden (Atomicity) und die schon beendeten Trans-
aktionen erhalten bleiben (Durability).



Kapitel 3

Die SB-PRAM

3.1 Vom theoretischen PRAM-Modell zur
SB-PRAM

Um parallele Algorithmen spezifizieren und analysieren zu kénnen, wurde in
der theoretischen Informatik das Modell eines abstrakten Parallelrechners ent-
wickelt. Dieses hardware-unabhéngige Modell — genannt Parallel Random Ac-
cess Machine (PRAM) — wird in [KR90] definiert!:

Definition 3.1 (PRAM) Eine PRAM ist eine parallele Registermaschine
[AHU74] mit n Prozessoren P, ..., P,_1, die auf einen globalen, gemeinsamen
Speicher SM (Shared Memory) zugreifen kénnen. In einem Schritt fithrt jeder
Prozessor P; entweder eine Registeroperation oder einen Zugriff auf SM aus.
Ein Schritt hat konstante Dauer.

Bei gleichzeitigem Zugriff mehrerer Prozessoren auf die gleiche Speicherzelle
entstehen Konflikte, die mittels Konventionen gelost werden [FW78, LPV81].
Die im folgenden betrachtete PRAM gehort zur Klasse der Priority-CRCW-
PRAMs. Dies bedeutet:

CRCW: Mehrere Prozessoren diirfen entweder lesend oder schreibend auf die
gleiche Speicherzelle zugreifen. CRCW steht fiir concurrent read/concur-
rent write.

Priority: Den Prozessoren wird eine eindeutige Prioritit zugeordnet. Bei kon-
kurrierenden Schreibzugriffen setzt sich der Prozessor mit der grofiten
Prioritét durch, schreibt also seinen Wert in die Speicherzelle.

An der Universitéit Saarbriicken wird am Lehrstuhl fiir Rechnerarchitektur ei-
ne Hardware-Simulation einer Priority-CRCW-PRAM entwickelt. Der Aufbau
dieser sogenannten SB-PRAM (im folgenden auch einfach PRAM genannt) ist
in Abbildung 3.1 dargestellt.

!Definition leicht abgesindert
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Prozessor-Boards Netwerk Shared Memory

-1 L

Lokaler Physikalischer
Speicher Prozessor

| scs || scs |

Fesplaten 1O O O 1O O O

Abbildung 3.1: Schematischer Aufbau der SB-PRAM

Insgesamt gibt es C' = 32 - 64 = 2048 Prozessoren?, denen entsprechend dem
Priority-Modell eine Prioritéit zwischen 0 und 2047 zugeordnet ist. Der Befehls-
satz der Prozessoren ist an den Berkley- RISC-Befehlssatz [PS82] angelehnt, ih-
re Instruktionsrate betrigt ungefihr 0.22 Millionen Instruktionen pro Sekunde
(MIPS).

Fiir die Implementierung der SB-PRAM werden die Prozessoren zu 64 Gruppen
von je 32 Prozessoren zusammengefafit. Es gibt Cpp = 64 Prozessorplatinen,
denen jeweils eine Prozessorgruppe zugeordnet ist. Auf jeder Prozessorplati-
ne befindet sich ein Prozessorchip — ein sogenannter physikalischer Prozessor
—, der die Befehle der Prozessoren in der zugeordneten Gruppe ausfiihrt. Da-
zu werden die Prozessoren der entsprechenden Prozessorgruppe von ( bis 31
durchnummeriert. In 32 Taktzyklen fithrt der Prozessorchip jeweils einen Be-
fehl fiir die ihm zugeordneten Prozessoren in der Reihenfolge der Numerierung
aus. Den Zeitraum von 32 Taktzyklen nennt man Runde.

Die einzelnen Prozessorplatinen sind iiber ein Netzwerk mit C,p Speicherboards
verbunden. Der Gesamtspeicher betrigt Lgy = 1GW3. Eine weiterfithrende
Betrachtung der SB-PRAM findet man in [Kel92, DS92, AD93, KPS94, Sch95,
Bac96, Lic96, Wal97].

*In SB-PRAM-Terminologie werden diese Prozessoren “virtuelle Prozessoren” genannt.
31GW = 23°W = 230 . 4 Byte



3.2 Festplattenanbindung der SB-PRAM 13

3.2 Festplattenanbindung der SB-PRAM

Fiir jedes Datenbanksystem sind Festplatten zur Speicherung der Datenmengen
unerldflich. In diesem Abschnitt soll daher erlautert werden, wie Festplatten
von den Prozessoren der SB-PRAM angesprochen werden. Eine ins Detail ge-
hende Beschreibung der Festplattenanbindung findet man in [Kun99).

Grundsitzlich ist die Steuerung der Festplatten eine Aufgabe des PRAM-Be-
triebssystems PRAMOS [BR97]. Das Betriebssystem stellt dem Programmierer
die Funktion scsirw() zur Verfiigung, die die Festplattenzugriffe ausfiithrt. Fir
die Entwicklung eines Datenbanksystens ist es jedoch wichtig, die prinzipielle
Funktionsweise eines scsirw()-Aufrufs zu kennen.

Jede Prozessorplatine verfiigt iiber eine PCI-Bridge und zwei daran angeschlos-
senen SCSI-Controller (siehe Abbildung 3.1). An diese Controller werden die
Festplatten der SB-PRAM angeschlossen. Weiterhin ist jeder Prozessorchip an
einen lokalen Speicher angeschlossen, welcher wiederum in Verbindung mit dem
PCI- und SCSI-Controller steht. Der lokale Speicher dient als Puffer zwischen
Prozessoren und Festplatten.

Dem Betriebssystem wird fiir jede Prozessorplatine ein Prozessor aus der ent-
sprechenden Prozessorgruppe zugeordnet. Dieser Betriebssystem-Prozessor —
auch Serviceprozessor genannt — kontrolliert den SCSI-Bus und stellt dadurch
die Verbindung zu den Festplatten her. Weiterhin gibt es in jeder Prozessor-
gruppe mindestens einen sogenannten Copyprozessor. Dessen Aufgabe wird im
folgenden erlautert.

Es sei angenommen, daf} ein beliebiger Prozessor P einen Block von einer Fest-
platte laden mochte. Dies lauft folgendermafen ab (Schreibzugriffe verlaufen
analog):

1. Prozessor P stellt fest, an welcher Prozessorplatine die betreffende Fest-
platte angeschlossen ist. Sei dies Platine 7. Der Service-Prozessor der Pro-
zessorgruppe ¢ sei mit P bezeichnet.

2. Prozessor P schickt eine Nachricht an den Service-Prozessor P;. Dazu
schreibt er einen Service- Request in eine parallele Warteschlange, die P
zugeordnet ist. Der Service-Request enthélt als Information die Nummer
der Festplatte und die Position und Linge des Blocks, der von Festplatte
gelesen werden soll. Als weitere Information enthilt der Service-Request
die Adresse A eines Speicherbereichs im gemeinsamen Speicher. An die
Adresse A soll der von Festplatte gelesene Block geschrieben werden. Au-
Berdem enthiilt der Service-Request den Zeiger auf eine Variable status.
status ist mit SCSI_WAIT initialisiert.

3. Der Prozessor P; liest den neuen Eintrag aus der Warteschlange und
schickt iiber den SCSI-Treiber den Befehl an die Festplatte, den gewiinsch-
ten Block zu lesen und in den lokalen Speicher der Prozessorplatine zu
schreiben.

4. Nachdem die Festplatte dem Prozessor P; die Ausfithrung des Lesebefehls
quittiert hat, veranlafit P; die Copyprozessoren der Gruppe ¢, den Block
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aus dem lokalen Speicher an die Adresse A im gemeinsamen Speicher zu
kopieren.

5. Nach Beendigung des Kopiervorgangs quittiert Prozessor P; iiber die Va-
riable status die Ausfithrung der Leseoperation an Prozessor P. Dazu setzt
er status := SCSI_OK.

Ein scsirw-Aufruf benétigt wenige Instruktionen, da nur der Service-Request in
die Warteschlange eingefiigt werden mufl. Danach kann Prozessor P parallel
zum eigentlichen Festplattenzugriff andere Arbeit verichten.

Die Festplattenanbindung der SB-PRAM ist noch nicht vollstindig implemen-
tiert.

3.3 Zeitmodell

Im folgenden werden wir Aussagen iiber Zeitpunkte machen, zu denen Prozes-
soren bestimmte Instruktionen ausfithren. Dazu werden hier zwei Zeitmodelle
vorgestellt. Die Terminologie und Notation stammt aus [R6h96].

Ublicherweise sieht der Programmierer der SB-PRAM einfach 2048 Prozessoren,
die gemil dem PRAM-Modell parallel arbeiten. Alle 2048 Prozessoren fithren
ihre Befehle scheinbar gleichzeitig aus. Wenn wir von diesem Modell ausgehen,
reden wir im folgenden von R-gleichzeitiger Ausfithrung der Befehle. Wir nume-
rieren die R-Zeitpunkte von 0 an durch. Zu jedem R-Zeitpunkt fithren alle 2048
Prozessoren genau eine Instruktion aus. Den R-Zeitpunkt, zu dem Instruktion
I ausgefiihrt wird, bezeichnen wir mit ¢%(T).

Die Definition der Priority-CRCW-PRAM ermdéglicht die Definition einer se-
quentiellen Semantik. Zur parallelen Ausfithrung jeder Instruktionenfolge gibt
es eine dquivalente sequentielle Anordnung der ausgefithrten Instruktionen. Die
sequentielle Semantik erleichtert einige Beweise. Wir definieren den V-Zeitpunkt
einer Instruktion I, die von Prozessor P zum R-Zeitpunkt ¢ ausgefiihrt wird,
als

tV(I) := 2048 - t + prio(P).

Dabei sei prio(P) € {0,...,2047} die Prioritit des Prozessors P. Werden alle
Instruktionen, die von den 2048 Prozessoren parallel ausgefithrt werden, se-
quentiell in Reihenfolge ihrer V-Zeitpunkte ausgefiihrt, so bleibt die Semantik
der Instruktionenfolge erhalten. Wenn nicht weiter spezifiziert, benutzen wir im
folgenden immer das V-Zeitmodell. Eine Aussage wie “P; fiithrt den Befehl vor
P, aus” bezieht sich auf die V-Zeitpunkte, zu denen der Befehl ausgefithrt wird.

Wird eine Instruktionenfolge (zum Beispiel eine Funktion eines Programms)
J=I,...,I, von einem Prozessor ausgefiihrt, so bezeichnen wir mit ¢%(J) :=
t®(I,) den R-zeitlichen Beginn und mit t&(J) := t#(I,,) das R-zeitliche Ende
der Ausfithrung von J. Analog bezeichnen wir mit ¢} (J) := ¢tV (I1) und ¢}, (J) :=
tf(I,) den V-zeitlichen Beginn und das Ende der Ausfithrung von J.

Man beachte, dafl V-Zeitpunkte zwar eine sequentielle Interpretation einer pa-
rallelen Rechnung ermdglichen, die Rechnung selbst dennoch parallel ausgefiihrt
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wird. Die V-Zeitpunkte sind nichts weiter als ein Hilfsmittel, die parallele Welt
in die gewohnte sequentielle Welt abzubilden.

3.4 Multiprifix

Neben den gewohnlichen Lese/Schreib-Zugriffen (load/store) gibt es auf der
SB-PRAM die Multiprifix-Operationen, um auf den gemeinsamen Speicher zu-
zugreifen:

Definition 3.2 (Multiprifix) Eine Multiprdfiz-Operation ist von der Form
mpo (V,D) mit o € {add,and,or,maz}, V eine ganzzahlige Variable im glo-
balen Speicher und D ein ganzzahliger Wert. Sei P eine Prozessor, der zum
V-Zeitpunkt ¢t die Multipréfix-Operation mp o (V, D) ausfithrt. Dann erhilt P
als Ergebnis der Operation den Wert V,;; von V zu Beginn von ¢ zuriick, und
nach der Ausfithrung enthilt V' den Wert Vj,ey := Vyp 0 D.

Die Multiprifix-Operation add arbeitet sowohl auf vorzeichenbehafteten als
auch vorzeichenlosen Ganzzahlen, and und or entsprechen bitweisem ver-und-en
bzw. ver-oder-n. Bei der Multiprifix-Operation maz findet ein vorzeichenbehaf-
teter Vergleich zur Maximumsberechnung statt.

Die Multiprifix-Operationen mpo sind auch als Fetch-and-o bekannt. Neben
den Multiprifix-Operationen gibt es auf der SB-PRAM Sync- Operationen. Sie
entsprechen genau den Multiprifix-Operationen, jedoch liefern sie dem Prozes-
sor kein Ergebnis zuriick.

Multiprifix-Operationen sind fiir den Programmierer ein sehr méchtiges Werk-
zeug. Zum Beispiel basieren sdmtliche Synchronisierungsmechanismen fiir die
SB-PRAM wie Locks (siche Abschnitt 3.6) und Barriers [R6h96] auf paralle-
ler Nutzung von Multiprafix-Operationen. Es ergibt sich jedoch in Bezug auf
parallele Speicherzugriffe fiir die SB-PRAM folgende Restriktion:

Restriktion: Auf einer Variable V im gemeinsamen Speicher darf in einer
Runde (dquivalent zu einem R-Zeitpunkt) hochstens einer der Operati-
onstypen load, store, mpadd, mpand, mpor, mpmaz, syncadd, syncand,
syncor und syncmaz ausgefithrt werden.

Um Speicherzugriffe verschiedenen Typs voneinander zu trennen, kann das soge-
nannte Modulo-Bit benutzt werden. Nach jeder Runde wird dieses Bit negiert.
Um zum Beispiel load- und store-Zugriffe auf die gemeinsame Variable V' zu
trennen, kénnen die Befehle load_m0, store_m1 benutzt werden. load_m(0 war-
tet, bis das Modulo-Bit gleich 0 ist und fiithrt dann die Load-Operation aus.
Analog wartet store_mI mit dem Schreiben bis das Modulo-Bit gleich 1 ist.

3.5 Programmierung der SB-PRAM

Um eine bequeme Programmierung der SB-PRAM zu ermoglichen, wurde der
GNU-C-Compiler gec fiir die SB-PRAM portiert [Bos94]. Die Syntax entspricht
der standardisierten C-Syntax, die fiir die SB-PRAM um zwei Variablenklassi-
fizierer erweitert wurde:
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shared: Mit dem Schliisselwort shared wird dem Compiler bekanntgegeben, dafl
die als néichstes deklarierte Variable eine gemeinsame Variable aller Pro-
zessoren ist. Zum Beispiel wird bei der Deklaration shared int S; zur Lauf-
zeit nur einmal Speicher fiir die Variable S alloziert und alle Prozessoren
kénnen auf S zugreifen.

private: Im Gegensatz zu shared wird bei einer private-Deklaration fiir jeden
Prozessor einzeln Speicherplatz alloziert. Zum Beispiel erzeugt die Dekla-
ration private int P; fiir jeden Prozessor F; eine eigene Variable P, auf die
nur P; Zugriff hat. Wird kein Klassifizierer angegeben, so gilt die Dekla-
ration als privat.

Um Multiprifix- und Sync-Operationen in C benutzen zu kénnen, wurden die
entsprechenden Assembler-Befehle in [R6h96, Anhang B] in C-Makros gekap-
selt. Die Syntax lautet

sbp_mp<op>(<Adr>, <Wert>),
sbp_sync<op>(<Adr>, <Wert>),
sbp_ldg(<Adr>) ldg=load global
sbp_stg(<Adr>, <Wert>) stg=store global

Dabei steht <op> fiir eine Operation aus {add, and, or, max}, <Adr> steht
fiir die Adresse einer gemeinsamen Variable und <Wert> fiir einen beliebigen
C-Ausdruck, der zu einer Ganzzahl ausgewertet wird.

Zur Trennung verschiedener Operationen mittels Modulo-Bit (vgl. Abschnitt
3.4) stehen die gleichen Makros mit dem zusitzlichen Kiirzel .m0 oder .m1 zur
Verfiigung (zum Beispiel sbp_mpadd_m0(S, 1)).

Die Quelltexte, die in dieser Arbeit angegeben sind, entsprechen nicht genau der
C-Syntax, sondern einer C-dhnlichen und (hoffentlich) besser lesbaren Pseudo-
Sprache.

3.6 Synchronisation von konkurrierenden Prozessen

Der Versuch mehrerer Prozessoren, gleichzeitig Anderungen an einer komplexen
Datenstruktur (zum Beispiel Liste oder B-Baum) vorzunehmen, muf§ norma-
lerweise sequentialisiert werden. Es darf in der Regel zu einem Zeitpunkt nur
einem Prozessor erlaubt sein, Anderungsanweisungen durchzufithren. Andere
Prozessoren miissen verzogert werden. Eine Realisierungsform dafiir sind soge-
nannte Sperren (Locks).

Eine Sperre ist ein abstrakter Datentyp mit den Operationen sperren und frei-
geben. Man ordnet jeder Instanz I einer Datenstruktur eine Sperre L; zu. Bevor
ein Prozessor P einen kritischen Bereich (zum Beispiel Auslesen oder Andern
der Daten) fiir I betritt, sperrt er die entsprechende Sperre L. Alle weiteren
Prozessoren, die die Datenstruktur sperren wollen, werden verzigert. Am Ende
des kritischen Bereichs wird die Sperre von P wieder freigegeben. Erst dann
kann ein weiterer Prozessor die Sperre erhalten und den kritischen Abschnitt
betreten. Man sagt, die Instanz I wird durch die Sperre L; geschiitzt. Es gibt
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auch Sperren, die in bestimmten Situation mehreren Prozessoren gleichzeitig
Zugriff auf die Datenstruktur erméglichen. In den folgenden Abschnitten werden
verschiedene Sperren vorgestellt. Zu jeder Sperre wird ein Anwendungsbeispiel
gegeben.

3.6.1 Einfache Sperre

Die einfache Sperre (simple lock) erlaubt immer nur einem Prozessor den Zugriff
auf die durch die Sperre geschiitzte Datenstruktur. Implementieren 148t sich
eine einfache Sperre durch eine ganzzahlige, gemeinsame Variable s, auf der die
Funktionen simple_lock(s) und simple_unlock(s) operieren. s sei mit 0 initialisiert.
Folgende Implementierung der einfachen Sperre stammt aus [R6h96]:

e simple_lock(s) := { while(sbp_-mpmax(s, 1) # 0); } (3.1)
Der Prozessor, der V-zeitlich als erster die mpmax-Instruktion
ausfithrt, erhilt den Wert 0 zuriick. Dieser Prozessor erhdlt die
Sperre und beendet die Funktion simple_lock(). Alle weiteren
Prozessoren erhalten den Wert 1 zuriick und miissen in der while-

Schleife warten.

e simple_unlock(s) := { s:=0; }
Der Wert von s wird auf 0 zuriickgesetzt. Die V-zeitlich nachste

mpmax-Instruktion liefert demnach 0 zuriick und setzt s dann
wieder auf 1.

Ein Prozessor mufl unter Umsténden lange in der while-Schleife auf die Sperre
warten. Wihrend der Prozessor wartet, verrichtet er keine weitere Arbeit. Dies
wird busy-waiting genannt. Auf anderen Architekturen gibt es zum busy-waiting
die Alternative des Kontext-Wechsels. Wenn ein Prozessor die Sperre nicht so-
fort erhalten kann, wechselt er den Kontext und bearbeitet einen anderen Prozefs
(Thread) [PS85]. Dies wird auf der SB-PRAM jedoch nicht unterstiitzt. Alle in
dieser Arbeit vorgestellten Sperren sind busy-waiting—Sperren.

Beispiel I (paralleler Stack): Es soll nun ein Anwendungsbeispiel fiir die
einfache Sperre gegeben werden. Betrachten wir einen abstrakten Da-
tentyp Stack mit den Operationen push() und pop(). Der Stack sei fiir
Uniprozessor-Systeme ausgelegt. Wir kénnen den Stack einfach fiir die
PRAM verwenden, indem wir jedem Stack S eine einfache Sperre sg zu-
ordnen. Zu Begin einer push()- oder pop()-Operation wird diese einfa-
che Sperre sg gesperrt (simple_lock(sg)). Am Ende der Operation wird
die Sperre wieder freigegeben (simple_unlock(sg)). Dadurch wird sicherge-
stellt, dal zu jedem Zeitpunkt nur ein Prozessor auf den Stack S zugreift.

Die einfache Sperre ist nicht fair. Fairne wird ausfiihrlich erst in Abschnitt
5.2 behandelt. Hier geniigt es, folgendes Verstindnis von Fairnef§ zu haben: je-
de angeforderte Sperre wird nach endlicher Zeit vergeben. Abbildung 3.2 zeigt,
warum die vorgestellte einfache Sperre nicht fair ist. Drei Prozessoren fordern
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P1 hilt S P2 fordert S P1 fordert S P2 fordert S

A | A | A | A |
I ¥ 1 ¥ 1 ¥ 1 o .

P3 fordert S P1 gibt S frei, P2 gibt S frei P1 gibt S frei
P2 erhilt S P1 erhilt S P2 erhilt S

Abbildung 3.2: Prozessor P3 verhungert, da Prozessoren mit klei-
nerer Prioritdt abwechselnd die Sperre S erhalten.

die einfache Sperre S an. In der Funktion simple_lock() liefert die mpmax-
Instruktion dem Prozessor mit kleinster Prioritdt den Wert 0 zuriick. Daher
erhalten abwechselnd die Prozessoren P; und P» die Sperre, Prozessor P3 wird
iibergangen. Prozessor P3 verhungert, erhilt also nie die Sperre S.

In [R6h96] wird eine faire einfache Sperre (fair_lock) entwickelt. Diese vergibt
Sperren in der gleichen Reihenfolge, in der die Prozessoren die Funktion sim-
ple_lock() aufrufen. Es werden also keine Sperren “iiberholt”, weshalb die Im-
plementierung fair ist.

3.6.2 Weitere Sperren

Als Verallgemeinerung der einfachen Sperre wird die hiufig verwendete Le-
se/Schreib-Sperre (Reader/Writer- Lock, R/W-Lock) vorgestellt. Bei dieser Sper-
re gibt es zwei verschiedene Sperrmodi:

Reader: mehrere Prozessoren diirfen gleichzeitig die Lese/Schreib-Sperre im
Reader-Modus halten. Dies erméglicht gleichzeitiges Auslesen von gemein-
samen Datenstrukturen durch mehrere Prozessoren.

Writer: nur ein Prozessor darf die Lese/Schreib-Sperre im Writer-Modus hal-
ten. Der Writer-Modus erlaubt exklusive Anderungsoperationen auf Da-
tenstrukturen, die durch R/W-Locks geschiitzt werden. Es werden nicht
gleichzeitig Sperren im Reader- und im Writer-Modus vergeben.

Den Reader/Writer-Lock gibt es in einer fairen Ausfiihrung und in einer Ausfiih-
rung, in der angeforderte Writer-Modi priorisiert vergeben werden. Die Funk-
tionen rw_lock() und rw_unlock() bekommen als Parameter den Sperrmodus
READER oder WRITER iibergeben.

Sei I ein Reader/Writer-Lock. Wir sagen “Prozessor P fordert eine Schreib-
Sperre auf [ an”, wenn P eine Sperre im Writer-Modus anfordert (analog fiir
Lese-Sperre).

Beispiel II (parallele Liste): Als Anwendungsbeispiel fiir den Reader/Wri-
ter-Lock soll nun eine parallele Liste vorgestellt werden. Dazu gehen wir
von einem sequentiellen abstrakten Datentyp Liste und den Operationen
suchen() und einfuegen() aus. Wir ordnen jeder Liste L einen Reader/Wri-
ter-Lock rwg, zu. Die Funktion suchen() fordert zu Beginn eine Lese-Sperre
auf rwy, (rw_lock(rwy, READER)), die am Ende der Suche wieder freigege-
ben wird (rw_unlock(rwr,, READER)). Bei der Funktion einfuegen() wird
zunéchst eine Schreib-Sperre auf rwy, angefordert, die nach dem Einfiigen
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wieder freigegeben wird. Durch den Reader/Writer-Lock wird sicherge-
stellt, dafl mehrere Prozessoren gleichzeitig in der Liste suchen kénnen,
und daf} nur ein Prozessor in die Liste einfiigen kann. Auflerdem ist kein
Lese-Zugriff anderer Prozessoren moglich, wihrend ein Prozessor ein neu-
es Element in die Liste eingefiigt.

Als dritter Sperrtyp soll noch die sogenannte Gruppensperre (group lock) vor-
gestellt werden. Eine i-Gruppensperre, i € N>g, verwaltet ¢ Gruppen. Prozes-
soren fordern iiber die Funktion group_lock() eine Sperre fiir eine Gruppe j
an, 1 < j < 4. Zu jedem Zeitpunkt diirfen fiir eine Gruppensperre g beliebig
viele Sperren der gleichen Gruppe, niemals jedoch Sperren unterschiedlicher
Gruppen vergeben sein. Bei der Anforderung und Freigabe einer Gruppensper-
re wird die Gruppennummer j als Parameter an die Funktionen group_lock(g, j)
beziehungsweise group_unlock(g, j) iibergeben. Die Implementierung der Grup-
pensperre fiir die SB-PRAM ist fair.

Beispiel III (verbesserter Stack): In [R6h96] wird eine gegeniiber Beispiel
I verbesserte Implementierung eines Stacks erklirt. Diese erlaubt die par-
allele Ausfithrung mehrere pop()-Operationen sowie mehrerer push()-Ope-
rationen. Jedoch kénnen nicht gleichzeitig pop()- und push()-Operationen
ausgefithrt werden. Um dies zu verhindern, wird jeder Stack-Instanz S
eine 2-Gruppensperre grg zugeordnet. Die pop()-Operation wird durch
ein group_lock(),group_unlock()-Paar geschiitzt, wobei jeweils als Grup-
pennummer 1 iibergeben wird. Analog werden push()-Operationen durch
grs mit Sperren fiir die Gruppe 2 geschiitzt. Somit wird sichergestellt,
daf} nicht gleichzeitig ge-pop-t und ge-push-t wird.

Fiir weitere Details sowie zur Implementierung der besprochenen Sperren sei auf
[R6h96] verwiesen. Dort finden sich auch weitere Anwendungen dieser Sperren.
Wir nennen die in diesem Abschnitt vorgestellten Sperren Standard-Sperren.

3.6.3 Die Begriffe Sperre halten und warten

In diesem Abschnitt soll das Verhalten der obigen Sperren nochmals betrachtet
werden, um eine formale Definition der Begriffe “Sperre halten” und “auf Sperre
warten” zu ermoglichen.

Wir kénnen den Ablauf jeder Sperranforderung in zwei Phasen aufteilen. Die
Phase 1 heifit Initialisierungs- und Warte-Phase; Phase 2 heifit End-Phase.
Die End-Phase beginnt, sobald die angeforderte Sperre sicher erhalten werden
kann oder bereits erhalten ist. Formal: Die Phase 2 einer Sperranforderung
beginnt, sobald die Restzeit der Sperranforderung unabhingig vom Verhalten
der anderen Prozessoren ist. Dieser Zeitpunkt ist durch die Implementierungen
der verschiedenen Sperren definiert.

Beispiel: Seil eine (unfaire) einfache Sperre wie in Abschnitt 3.6.1 vorgestellt.
Seien P; und P» die einzigen Prozessoren, die auf ! Operationen ausfithren.
Zu Beginn sei die Sperre frei und nur Prozessor P; fordere eine Sperre auf
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[ an. Da die Sperre frei ist und von keinem anderen Prozessor angefor-
dert wird, ist die Sperre sicher erhalten, sobald P, zum ersten Mal den
mpmax-Befehl ausgefithrt hat (siehe (3.1), Seite 17)). Bis zu diesem mp-
max befindet sich P; in Phase 1, anschliefend in Phase 2. Unter anderem
findet der Vergleich auf # 0 in Phase 2 statt.

Nachdem P; die Anforderung beendet hat, beginnt P, eine Sperranfor-
derung auf [. Prozessor P, mufl nun warten, da P; die Sperre noch nicht
freigegeben hat. Sobald P; die Sperre freigibt und P, einen weiteren mp-
max ausfiihrt, ist P> von anderen Prozessoren unabhéngig und beginnt
Phase 2 seiner Anforderung.

Auch der Reader/Writer-Lock und die Gruppensperre haben einen zum mpmax-
Befehl der einfachen Sperre analogen Befehl, durch den die beiden Phasen de-
finiert werden.

Definition 3.3 Sei P ein Prozessor und [ eine Sperre. Wir sagen P wartet
auf die Sperre [, wenn P eine Sperranforderung auf / begonnen hat, die noch
nicht Phase 2 erreicht hat. Wir sagen P hilt die Sperre [, wenn P seine letzte
Sperranforderung auf [ beendet hat und die Sperrfreigabe (Operation unlock())
noch nicht begonnen hat.

Man beachte, dal nach dieser Definition ein Prozessor eine Sperre noch nicht
hilt, wenn er Phase 2 begonnen hat. Erst nach dem Ende von Phase 2 hilt der
Prozessor die Sperre.

3.7 Die SB-PRAM als Datenbankserver

In diesem Abschnitt soll eine stichwortartige Zusammenfassung der Arbeit von
Spengler [Spe97] gegeben werden. Es kann hier nicht auf die Details eingegangen
werden. Dazu sei auf [Spe97| verwiesen.

Seitenorientierte Datenspeicherung

Alle Daten im PRAM-Datenbanksystem werden seitenorientiert gespeichert.
Eine Seite (Page) ist ein Speicherbereich fester GréBe Lpg = 4K B, in dem rela-
tionale Tupel oder Metadaten (bzw. Reprisentationen davon) abgelegt werden.
In einer Seite werden nur Tupel derselben Relation gespeichert.

Jeder Relation wird eine eindeutige Identifizierungs-Nummer rid > 0 (Relati-
ons-ID) zugeordnet. Jeder Seite, die Daten der Relation rid speichert, wird eine
eindeutige Nummer pid (Page-ID) zugeordnet. Jede Seite wird somit durch das
Paar (rid,pid) eindeutig bestimmt. Die Datenseiten jeder Relation werden zu
doppelt verketteten Listen zusammengefafit, um eine Traversierung der Daten-
seiten zu ermdglichen.

Seitenspeicherung auf Festplatten
Die Seiten werden in einer Round-Robin- Verteilung auf Festplatten gespeichert.
Das heift: sind die Festplatten HDy,..., HD;_ 4 fiir die Speicherung der Seiten
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der Relation rid reserviert, so wird die Seite (rid,pid) auf Festplatte pid mod %
gespeichert, und zwar an Position |pid/i] - 4KB.

Transaktionsbearbeitung Ein Prozessor arbeitet zu jedem Zeitpunkt an nur
einer Transaktion. Es sind demnach keine Kontext-Wechsel nétig. Umgekehrt
wird jede Transaktion nur von einem Prozessor bearbeitet. Es gibt also keine
Intra- Transaktions- Parallelitit®.

Zugriffspfade

Die Zugriffspfade [GR93, Kapitel 15] ermdoglichen dem DBS den Zugriff auf re-
lationale Daten. Als Standard-Zugriffspfad wird die sequentielle Suche durch
die Liste aller Datenseiten einer Relation genutzt. Da dies bei groen Relatio-
nen und kleinen Ergebnismengen sehr ineffektiv ist, werden weitere Zugriffs-
pfade zum direkten Zugriff auf gespeicherte Daten verwendet. Legt man fiir
eine Teilmenge der Attribute einer Relation einen Zugriffspfad an, lassen sich
Selektionen nach diesen Attributen effektiv durchfiihren.

Die Bereitstellung effizienter Zugriffspfade zum Suchen bestimmter Datenséitze
bezeichnet man als Indizierung der Relation. Der Zugriffspfad selbst wird Indez
genannt. Die Menge der Attribute, auf die sich ein bestimmter Index bezieht,
bezeichnet man als Schlisselattribute. Sind die Ausprigungen der Datensiitze
einer Relation auf den Schliisselattributen paarweise verschieden, so nennt man
die Attribute und den Index eindeutig.

Fiir jede Relation wird ein Index als Primdrindez ausgezeichnet. Die Schliis-
selattribute des Primérindex bezeichnet man als Primérschliissel. Der Primér-
schliissel muf} eindeutig sein. Der Primérindex bestimmt die Zuordnung von
Tupeln auf Seiten (siehe unten). Die weiteren (nicht notwendig eindeutigen)
Indizes bezeichnet man als Sekunddrindizes.

Als Index kénnen im PRAM-Datenbanksystem Bt-Biéume und Hash-Indizes
verwendet werden.

B-Béume sind balancierte Mehrweg-Suchbdume und wurden zuerst von Bayer
und McCreight vorgestellt [BM72]. Bei B-Bdumen werden in allen Knoten des
Baums Daten gespeichert. B*-Biume sind eine allgemein bekannte und hiufig
verwendete Variante der B-Biaume, bei denen die Daten nur in den Blittern
des Baums gespeichert werden. Die inneren Knoten dienen nur als “Wegweiser”
bei der Suche im Baum. Die B*-Variante vereinfacht die Verkettung der Da-
tenseiten des Baums. Diese Verkettung wird bendtigt, um mehrere Datensétze
den Indexattributen nach sortiert zu selektieren.

Wird der BT-Baum als Primérindex benutzt, werden in den Blittern die voll-
stdndigen Datensétze gespeichert. Die Blitter des Baums sind die Datenseiten
der Relation. Man nennt den Primérindex unmittelbar. In einem Sekundirindex
werden in den Blittern des BT-Baums Zeiger in Form von (rid,pid)-Tupeln auf
die Datenseiten der Tupel gespeichert. Der Index heiflit dann mittelbar.

“Dieses Prinzip muf vermutlich aufgegeben werden, wenn mit dem PRAM-Datenbank-
system komplexere Transaktionen als der TPC-B-Benchmark (sieche Kapitel 6) verarbeitet
werden sollen. Dann kénnten komplexe Operationen wie Joins oder Sortierung parallel bear-
beitet werden (vgl. [Gem95]).
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Die SB-PRAM-Implementierung der BT-Béume folgt den Ausfithrungen in
[GR93, CLRY0, Jan94]. Spengler zeigt, wie diese Implementierung fiir gleichzei-
tige Zugriffe mehrerer SB-PRAM-Prozessoren verdndert werden kann [Spe97,
Seite 39f.]. Fiir die SB-PRAM implementiert wurden die B*-Biume im Rah-
men eines Fortgeschrittenpraktikums des Autors am Lehrstuhl Prof. Paul, ver-
vollstdndigt wurde diese Implementierung im Rahmen der vorliegenden Diplom-
Arbeit.

Als zweite Indexform kénnen im PRAM-Datenbankystem Hash-Indizes als Pri-
miérindex benutzt werden. Wie der Name sagt, liegt den Hash-Indizes die Idee
des Hashings [Knu73, Meh84] zugrunde. Fiir jedes Tupel wird durch den Wert
des Primérschliissels iiber eine Hash-Funktion die Seite bestimmt, in der das
Tupel gespeichert wird. Dabei konnen Seiteniberldufe auftreten, wenn zu viele
Tupel durch die Hash-Funktion auf die gleiche Seite abgebildet werden. Dieses
Problem liBt sich durch verkettete Uberlauf-Seiten oder offene Adressierung
[CLRY0] l6sen. Fiir Details und Varianten von Hashing (wie zum Beispiel ez-
tensible Hashing) in Datenbanksystemen sei auf [GR93] verwiesen.

Logging und Recovery

Wie in Kapitel 2 erklirt, mufl bei einem Transaktionssystem die Durability-
Eigenschaft gewahrt werden. Dies wird in Datenbanksystemen durch eine Log-
ging/Recovery-Komponente erreicht, die die Anderungen der Transaktionen auf
Festplatte protokolliert. Aus diesen Protokollen 148t sich nach einem Systemfeh-
ler ein transaktionskonsistenter Zustand herstellen. Spengler beschreibt in seiner
Arbeit [Spe97, Kap. 9] eine Logging/Recovery-Komponente fiir die SB-PRAM.
Diese wurde bei Spengler nicht implementiert, und ihre Implementierung hitte
auch den Rahmen dieser Arbeit gesprengt. Wir geben Zeitmessungen in die-
ser Arbeit immer unter Vernachlédssigung der Logging-Komponente an, obwohl
diese einen erheblichen Einflul auf die Geschwindigkeit des Datenbanksystems
haben kann [GR93, Kap. 9].



Kapitel 4

Systempufferverwaltung

4.1 Anforderungen an die Systempufferverwaltung

Alle Daten im PRAM-Datenbanksystem werden seitenorientiert auf Festplat-
ten gespeichert (vgl. Abschnitt 3.7 und [Spe97]). Der Systempuffer (Page Array)
ist der Teil des gemeinsamen Speichers, in dem die zur Bearbeitung von Trans-
aktionen bendtigten Seiten abgelegt werden. Der Systempuffer ist in durch-
nummerierte Bereiche der Seitengriofie Lpg = 4 Kilobytes, sogenannte Slots,
eingeteilt. In jedem Slot wird eine Seite gepuffert. Die Anzahl dieser Slots
wird mit Spp bezeichnet; somit ergibt sich die Gréfle des Systempuffers zu
Lpg - Spa = Spa - 4 KB. Zu jedem Slot ¢ gibt es eine Kontrollstruktur PCBJi],
die Verwaltungsinformationen iiber die Seite in Slot ¢ enthilt. Die Kontroll-
struktur wird im néchsten Abschnitt definiert.

Die gesamte Datenmenge einer Datenbank iibersteigt die Kapazitit des Sy-
stempuffers im Normalfall bei weitem. Daher ist es nétig, im Systempuffer nicht
vorhandene Seiten von Festplatte zu laden, sobald diese von anderen Teilen des
DBS, wie zum Beispiel der BT-Baum-Verwaltung, angefordert werden. Ist der
Systempuffer bereits vollstindig gefiillt, so muf} eine Seite aus dem Systempuf-
fer verdrdngt werden. Die verdringte Seite heifit Opfer. Ist das Opfer durch
Transaktionen verindert worden, wird es vor der Verdringung auf Festplatte
zuriickgeschrieben.

Die Schnittstelle zwischen Systempuffer und den weiteren Komponenten des
Datenbanksystems besteht aus drei Funktionen:

fix(rid,pid) Die Funktion fix() l4dt die Seite (rid,pid) in den Puffer, falls sie
dort noch nicht vorhanden ist. Weiterhin verhindert fix(), daf§ die Seite
verdringt wird. Die Funktion liefert die Kontrollstruktur zu dieser Seite
zuriick, iiber die der weitere Zugriff auf die Seite moglich ist. fix() wartet
nicht, bis die Seite von Festplatte geladen wurde, sondern initiiert lediglich
den Festplattenzugriff (vgl. Abschnitt 3.2).

unfix(p) Die Funktion unfix() gibt die Seite mit Kontrollstruktur p zur Ver-
driangung frei. Haben mehrere Prozessoren einen fix()-Aufruf fiir diese
Seite ausgefiihrt, muf} jeder dieser Prozessoren unfix() aufrufen, bevor die
Seite verdrangt werden darf.
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testbuf(p) Die Funktion testbuf() liefert TRUE, wenn die Seite vollstdndig von
Festplatte geladen wurde. Dies muff nach einem fix()-Aufruf iiberpriift
werden, bevor auf die Seite zugegriffen werden darf.

Zu jedem fix()-Aufruf muB es genau einen unfix()-Aufruf geben, und der unfix()-
Aufruf darf erst beginnen, wenn die Seite vollstindig geladen wurde. Man nennt
diese Systempuffer-Schnittstelle fix—use—unfix-Schnittstelle.

Ist bei einem fix()-Aufruf die Seite schon gepuffert, so spricht man von ei-
nem buffer-hit, ansonsten von buffer-miss. Durch eine geschickte Wahl der Ver-
drangungsstrategie, also der Auswahl des Opfers, soll eine moglichst grofle An-
zahl von buffer-hits erreicht werden. Insofern stellt der Systempuffer auch einen
Cache fiir die Seiten dar.

Im folgenden Abschnitt wird der Aufbau des Systempuffers und die Implemen-
tierung der Funktionen fix(), unfix() und testbuf() beschrieben. Anschlieflend
wird die Verdrangungstrategie erklart.

Effizienzbetrachtungen zu der in diesem Kapitel vorgestellten Implementierung
des Systempuffers findet man zum Beispiel in [Spe97, GR93, Har87, NDD92].
Allerdings beziehen diese Analysen sich weitestgehend auf Systeme mit wenigen
Prozessoren und lassen sich nicht ohne weiteres auf massiv-parallele Architek-
turen wie die SB-PRAM iibertragen. Ob die Ergebnisse dieser Analysen auch
fiir die SB-PRAM gelten, miissen Messungen noch ergeben.

Die hier beschriebene Systempufferverwaltung basiert auf den Ausfithrungen
in [Spe97]. Der dort vorgestellte Systempuffer implementiert die fix—use—unfix—
Schnittstelle nur indirekt. Spenglers Systempuffer unterstiitzt auBerdem nur
blockierende Festplattenzugriffe. Auch ist das Protokoll zum Sperren einzel-
ner Teile des Systempuffers in beiden Implementierungen unterschiedlich. Die
Systempufferverwaltung hiingt eng mit der im nichsten Kapitel vorgestellten
neuen Concurrency-Control zusammen, weswegen sie im Rahmen dieser Arbeit
neu implementiert werden mufite. Daher ist der Systempufferverwaltung auch
in dieser Arbeit ein Kapitel gewidmet.

4.2 Aufbau des Systempuffers

Zur Verwaltung der gepufferten Seiten werden Zusatzinformationen in soge-
nannten Page Control Blocks (PCB) gespeichert. Dazu wird jedem Slot ¢ ein
Page Control Block PCBJi] zugeordnet, wobei PCB[ ] ein eindimensionales Feld
ist, das iiber die Slotnummer adressiert wird.

Definition 4.1 (Page Control Block) Ein Page Control Block (PCB)
ist eine Struktur mit folgenden Komponenten:

rid: Relations-ID der durch diesen PCB beschriebenen Seite.

pid: die entsprechende Page-ID.

users: users zihlt die Anzahl der fix()-Aufrufe minus unfix()-Aufrufe. Es
gilt immer users> 0.
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status: entweder SCSI_'WAIT oder SCSI_OK, je nachdem, ob die Seite be-
reits vollstindig von Festplatte geladen ist (vgl. Abschnitt 3.2).

buf: ein Zeiger auf den Lpg = 4KB groflen Systempuffer-Slot, in dem
die Seite abgespeichert wird.

Der Struktur werden spiter weitere Komponenten hinzugefiigt.

Durch die Implementierung der Systempufferverwaltung wird sichergestellt, dafl
jede Seite hochstens einmal im Puffer vorhanden ist. Liegt die Seite (rid,pid) im
Systempuffer in Slot 7, macht es daher Sinn, den Page Control Block PCBJ[i] als
den (rid,pid)-PCB zu bezeichnen. Wir unterscheiden im folgenden nicht immer
zwischen Seiten und den zugehdrigen Kontrollblocken.

Eine gepufferte Seite heifit fiziert, wenn in ihrem PCB users> 0 gilt, sonst nicht
fiziert. Ist eine Seite fixiert, so wird sie nicht verdriangt.

Bei der Suche nach der Seite (rid,pid) im Systempuffer wird zunéchst der (rid,pid)
PCB gesucht. Im Erfolgsfall ist dann mit dem (rid,pid)-PCB iiber die Kompo-
nente buf der Zugriff auf die Seite moglich. Eine Suche nach dem (rid,pid)-PCB
ist iiber das Feld PCB[ ] jedoch nur ineffektiv moglich. Um die Suche zu be-
schleunigen, wird Hashing [Knu73, Meh84] verwendet. Die PCBs werden dazu
nach den Komponenten rid, pid in eine Tabelle gehasht. Kollisionen werden
durch einfach verkettete Listen gelost. Wir setzen daher obige Definition fort,
um Hashing zu ermdglichen:

Definition 4.1 (forts.): Ein PCB-Kopf ist der Listenkopf einer Hash-Liste
und besteht aus folgenden Komponenten:

first: Ein Zeiger auf den ersten PCB in der Liste. Eine leere Liste wird
durch first=NULL markiert.

lock: Mit diesem Reader/Writer-Lock werden lesende Zugriffe (Suchen)
von schreibenden Zugriffen (Einfiigen/Loschen) auf der Hash-Liste
und auf den in der Liste gespeicherten PCBs getrennt (vgl. Beispiel
IT in Abschnitt 3.6.2).

Die PCB-Struktur wird erweitert um die Komponenten

head: head ist ein Zeiger zum Listenkopf der Hash-Liste, zu der dieser
PCB gehort.

next: next ist ein Zeiger zum néichsten Listeneintrag. Das Listenende
wird durch next=NULL markiert.

Abbildung 4.1 zeigt den schematischen Aufbau des Systempuffers. Die Hash-
Tabelle heifit PAGEARRAY und ist ein PCB-Kopf-Feld der Grofie Spapt (ab-
kiirzend fiir Pagearray-Hashtable). Um eine Seite (rid,pid) zu finden, wird mit
einer Hash-Funktion hps ein PCB-Kopf in dem Feld PAGEARRAY bestimmt.
Anschliefend wird in der entsprechenden Hash-Liste nach dem (rid,pid)-PCB
gesucht.
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Abbildung 4.1: Aufbau des Systempuffers

Beschreiben wir nun die verwendete Hash-Funktion. Dazu zerlegen wir die
Bindrdarstellung der Relations-ID rid in 1 Bytes

(rido,ridy, ... 1idy —1) € {0,...,255}™,

so daf}

r1—1
rid = ) rid; - 256'
i=0
gilt. Analog betrachten wir die pid als Folge von r9 Bytes (pidy, . .. pid,,—1). Die
Grofle der Hash-Tabelle SpagT mufl im folgenden prim sein.
Als Hash-Funktion dient die Funktion

ri—1 ro—1

hpa(rid, pid) := Z a; - rid; + Z b; - pid; | mod Spawur,
i=0 §=0

wobei die Koeffizienten a;,b; € {0,...,Spaur — 1} zum Systemstart zufillig
und gleichverteilt gew#hlt werden. Die Klasse der Hash-Funktionen dieser Form
ist universell [CLR90, Kap. 12.3.3]. Fiir universelles Hashing ergibt sich ei-
ne erwartete Listenlidnge an jedem Listenkopf von O( SSE?IT) mit kleinen Vor-
faktoren [Meh84]. Wir nehmen im folgenden die GriéBe der Hash-Tabelle als
SpauT =~ 2 - Spa an. Dies garantiert im Schnitt kurze Laufzeiten fiir die Suche

nach Seiten im Systempuffer [Meh84].

Gilt SpauT < 2%, so kann die Hash-Funktion durch iibliche 32-Bit-Arithmetik
ausgewertet werden: die Produkte in den Summen sind alle kleiner als 224 - 255
< 232 also mit 32 Bit darstellbar. Daher kann jedes Zwischenergebnis der Aus-
wertung der Hash-Funktion mit 32-Bit—Arithmetik direkt modulo SpapT redu-
ziert werden, so daB keine Zwischenergebnisse > 232 entstehen konnen.
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Bei einer SeitengroBe von Lpg = 4KB stellt die Bedingung Spant < 2%* keine
Einschrinkung dar, da die maximale SystempuffergréBe von Spapt - Lpg =~ 236
Byte die Speichergrifie der SB-PRAM um einen Faktor 16 iiberschreitet.

Der Rest dieses Abschnitts ist der Beschreibung der Implementierung der Funk-
tionen fix(), unfix() und testbuf() gewidmet. Wir beginnen mit der Beschreibung
der Funktion fix(). Diese 14dt — wenn notig — eine Seite in den Puffer und fi-
xiert sie. Dazu wird zunéchst iiberpriift, ob die Seite schon gepuffert ist. Ist dies
nicht der Fall, muf} die Seite in den Puffer geladen werden; dabei muf} darauf ge-
achtet werden, dafl bei parallelen Zugriffen auf den Systempuffer die Seite nicht
mehrmals geladen wird. Dies wird im folgenden detailliert erklirt. In Quelltext
4.1 (Faltblatt am Ende des Kapitels) ist Pseudo-Code fiir die Funktion fix()
angegeben. Die mit (*) markierten Zeilen konnen zunichst ignoriert werden.

In den Zeilen (1) und (2) wird die Hash-Funktion ausgewertet und auf die
entsprechende Liste eine Lese-Sperre gesetzt. Danach wird in Zeile (3) die an-
geforderte Seite in der einfach verketteten Liste | :=PAGEARRAY/listennr].first
gesucht. Nun sind die Fille buffer-hit und buffer-miss moglich, je nachdem, ob
die Seite in der Liste gefunden wurde. Der Fall des buffer-hit wird in den Zei-
len (5)-(9) behandelt, der buffer-miss in den Zeilen (11)-(28). Wir betrachten
zundchst den buffer-hit.

Sei also die gewiinschte Seite (rid,pid) im Systempuffer vorhanden und bezeichne
p den dazugehorigen PCB. Dieser ist dann bei der Suche in der Liste [ gefunden
worden. Mittels Multipréfix-Addition wird p.users inkrementiert (6); dadurch
wird die Seite (rid,pid) fixiert. Zum Schluf der fix()-Funktion wird in Zeile (8)
die Lese-Sperre auf der Liste wieder zuriickgenommen und der gefundene PCB p
zuriickgegeben; iiber p.buf kann dann auf die Seite im Systempuffer zugegriffen
werden.

Nun zum Fall des buffer-miss (Zeilen (11)-(28)): wird der gesuchte PCB in der
Liste [ nicht gefunden, so gibt fix() zunéichst die Lese-Sperre auf der Liste wieder
frei. In Zeile (12) fordert fix() durch einen get_pcb()-Aufruf einen freien Slot an.
Der zugehorige PCB sei mit new_pcb bezeichnet. Die Funktion get_pcb() wird
im nichsten Abschnitt erliutert.

Da der neue PCB new_pcb in die Liste eingefiigt werden soll, wird in Zeile (13)
eine Schreib-Sperre auf der Liste [ gesetzt. Zwischen Sperrfreigabe (11) und Er-
halt der Schreib-Sperre (13) kann bereits ein anderer Prozessor, der die Schreib-
Sperre (13) zuerst erhielt, einen PCB fiir die gleiche Seite (rid,pid) eingefiigt ha-
ben. Daher wird in Zeile (14) nochmals eine Suche nach dem gewiinschten PCB
ausgefithrt. Wihrend dieser Suche hat der Prozessor durch die Schreib-Sperre
(13) exklusiven Zugriff auf die Liste, und daher kann kein anderer Prozessor
gleichzeitig die Seite (rid,pid) laden.

Hat tatsichlich ein anderer Prozessor bereits einen PCB fiir die Seite (rid,pid)
eingefiigt, so wird in den Zeilen (16)-(21) wie im Fall des buffer-hit vorgegangen.
Lediglich der erworbene freie PCB new_pcb wird durch einen put_pcb()-Aufruf
zuriickgegeben.

Hat andererseits noch kein anderer Prozessor einen entsprechenden PCB ein-
gefiigt, so wird in den Zeilen (22)-(26) der neue PCB in die Hash-Liste eingefiigt.
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Dazu wird zunéchst das Laden der gewiinschte Seite von Festplatte initiiert
(Funktion scsirw(), vgl. Abschnitt 3.2), und anschlieend werden die Kompo-
nenten des neuen Kontrollblocks initialisiert. Bei der Initialisierung wird auch
die users-Komponente auf 1 gesetzt, wodurch die Seite fixiert wird. Danach wird
in Zeile (26) der neue PCB am Listen- Anfang eingefiigt. Zum Abschlufl wird die
Sperre auf der Liste wieder freigegeben (27) und der neue PCB zuriickgeliefert.

Es ist nicht moglich, dafl ein Prozessor einen PCB fiir die Seite (rid,pid) in
die Liste [; einfiigt, und ein zweiter Prozessor einen PCB fiir die gleiche Seite
in eine andere Liste /5 einfiigt, da die Listennummer durch die vom Prozessor
unabhingige Hash-Funktion hpa bereits eindeutig bestimmt ist.

Quelltext 4.2 Die Funktionen unfix() und testbuf()

unfix(p)
PCB p;

sbp_mpadd(p.users, -1)

}

testbuf(p)
PCB p;
{
return (p.status = SCSI_OK)

}

Quelltext 4.2 zeigt Quelltext fiir die Funktionen unfix() und testbuf(). Die Funk-
tion unfix() besteht einfach aus einer Multiprifix-Dekrementierung der users-
Komponente. Dadurch wird die Fixierung in der Funktion fix() riickgingig ge-
macht.

Die testbuf()-Funktion iiberpriift, ob die Seite vollstindig in den Puffer geladen
wurde. Dies ist der Fall, wenn durch den SCSI-Treiber der Wert SCSI_OK in
die Komponente status geschrieben wurde (vgl. Abschnitt 3.2). Die Funktion
testbuf() tiberpriift genau das.

4.3 Verdringungsstrategie Clock

Es bleibt zu kliren, wie die Funktionen get_pcb() und put_pcb() implementiert
werden. Dazu wird eine parallele Queue [R6h96] PCBQUEUE bereitgestellt, in
der die PCBs der freien Slots liegen. Die Funktion get_pcb() versucht, einen
freien PCB aus der PCBQUEUE zu lesen. Ist die PCBQUEUE leer, so wartet
get_pcb(), bis ein anderer Prozessor einen freien PCB einfiigt. In die PCBQUEUE
eingefiigt wird ein PCB p durch die Funktion put_pcb(p). Der weiter unten
vorgestellte Verdringungs-Algorithmus Clock ruft bei der Verdringung einer
Seite die Funktion put_pcb() auf.

In der Funktion put_pcb() wird die Daten-Riickspeicherung auf Festplatte vorge-
nommen. Dazu erweitern wir die PCB-Struktur um die Komponente dirty. Beim
Laden einer Seite p von Festplatte wird p.dirty=0 gesetzt. Eine Transaktion, die
die Seite verdndert, muf} p.dirty auf 1 setzen. Bei einem put_pcb(p)-Aufruf wird
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die Seite p auf Festplatte geschrieben, falls p.dirty=1 ist. Danach wird der PCB
in die PCBQUEUE geschrieben.

Um freie PCBs in die Queue zu schreiben, miissen in der Regel Seiten aus dem
Systempuffer verdringt werden. Nach einem Vorschlag in [GIM™95] und [Spe97]
bietet sich fiir die SB-PRAM der Clock-Algorithmus [H&ér87] an. Ein dedizierter
Clock-Prozessor Poigek ibernimmt die Suche nach verdringbaren Seiten, sobald
in der PCBQUEUE weniger als T'Hpcp (fiir Threshold) freie PCBs gespeichert
sind. Der Clock-Prozessor verdringt die gefunden Seiten und fiigt die freien
PCBs in die PCBQUEUE ein. T'Hpcp ist eine zum Systemstart festzulegende
Konstante. Durch einen geeignet1 gewidhlten Wert von THpcp ~ 1/10- Spa soll
gewihrleistet werden, dafl bei einem buffer-miss die Wartezeit auf einen freien
Slot moglichst niedrig ist. Umgekehrt darf der Wert jedoch nicht zu hoch sein,
da sonst zu viele Seiten verdringt werden.

PCBI0] PCB[1] PCB[2] PCB[3]

Abbildung 4.2: Aufbau des Systempuffers

Keine Seite sei fixiert. Oben: Ausgangslage. Unten: Nachdem der Clock-
Prozessor bei den PCBs 0 und 1 die clock-Komponente dekrementiert hat, “fin-
det” er den PCB 2, der bereits einen clock-Wert von 0 hat. PCB 2 wird verdringt.
Die néchste Suche wird bei PCB 3 fortgesetzt.

Wir erweitern die PCB-Struktur um die Komponente clock, welche beim Einfii-
gen eines PCBs in eine Hash-Liste mit prio> 0 initialisiert wird. Der Wert prio
wird der Funktion fix() als Parameter iibergeben (siehe Quelltext 4.1, Zeilen
mit (*)). Der Parameter prio bestimmt die Prioritdt der Seite beim Verdringen.
Seiten mit hohen Prioritdten werden seltener verdringt. Somit kann verhindert
werden, dafl hiufig benutzte Seiten — wie zum Beispiel die oberen Ebenen von
B*t-Biumen — verdringt werden.

Bei der Suche nach verdringbaren Seiten durchlduft der Clock-Prozessor Poiock
schrittweise zyklisch alle Slots (bzw. die PCBs) in Reihenfolge ihrer Numerie-

'Der angegebene Wert von 1/10- Spa ist eine Ad-hoc Schitzung. Er mu8 sich in der Praxis
erst bewdhren und muf} eventuell gedindert werden.
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rung. Im Schritt ¢ untersucht Pgjock den PCB p(i) := PCB[i mod Spa] (siehe
Abbildung 4.2).

Ist der PCB p(i) fixiert, so setzt der Clock-Prozessor die Suche nach einer
verdringbaren Seite direkt beim néchsten PCB p(i 4+ 1) fort. Ob die Seite p(4)
fixiert ist, 148t sich am Wert der users-Komponente erkennen. Genau wenn users
> 0 ist, ist die Seite fixiert.

Sei umgekehrt p(7) nicht fixiert. Ist p(¢).clock = 0, so wird die Seite durch
Loschen aus der entsprechenden Hash-Liste p(7).head und einen put_pcb(p(7))-
Aufruf verdringt. Falls p(i).clock > 0, so wird p(i).clock dekrementiert und es
beginnt der néichste Clock-Schritt. Bei erneuten Zugriffen auf die Seite mittels
fix() wird der clock-Wert wieder auf prio gesetzt.

Es mu8 sichergestellt werden, da} wiahrend der Verdringung kein anderer Pro-
zessor die Seite erneut fixiert. Dazu setzt Pcjoqac vor der Verdrdngung von
p(i) eine Schreib-Sperre im entsprechenden Listenkopf p(i).head. M6chte dann
wéhrend der Verdrangung ein anderer Prozessor die p(i)-Seite fixieren, so muf
er vorher eine Lese-Sperre auf p(i).head setzen (siche Funktion fix()). Dies ist
nicht méglich, da der Clock-Prozessor eine Schreib-Sperre hilt.



Kapitel 5

Concurrency-Control

Bei der parallelen Ausfithrung von Transaktionen entstehen Konflikte, wenn
zwei oder mehr Transaktionen gleichzeitig auf einen Datensatz zugreifen wol-
len. Diese Konflikte werden durch Sperren gelost. Bevor eine Transaktion einen
Datensatz lesen oder schreiben darf, mufl sie eine entsprechende Lese- oder
Schreibsperre auf diesen Datensatz setzen. Dadurch werden inkompatible Zu-
griffe, zum Beispiel konkurrierende Schreibzugriffe, serialisiert. Die Komponente
des PRAM-Datenbanksystems, welche die Sperranforderungen der Transaktio-
nen bearbeitet, heifit Concurrency- Control (CC).

Auf der PRAM ist es durch den gemeinsamen Speicher méglich, daf} jeder Pro-
zessor die eigenen Sperranforderungen selbst bearbeitet. Die nétige Kommu-
nikation zwischen den konkurrierenden Prozessoren findet {iber den gemeinsa-
men Speicher statt. Es ist also kein dedizierter Concurrency-Control-Prozessor
notig, wie dies bei vielen anderen Architekturen der Fall ist. Wenn jeder Pro-
zessor seine Sperranforderungen selbst bearbeitet, spricht man gelegentlich von
autonomous locking [MR94].

Um unnétige Serialisierung zum Beispiel bei gleichzeitigen lesenden Zugriffen zu
vermeiden, gibt es verschiedene Sperrtypen, zum Beispiel shared- und ezclusive-
Sperren. Zu welchem Zeitpunkt welcher Sperrtyp angefordert werden mufl und
wann die Sperren wieder freigegeben werden, bestimmt das Sperrprotokoll. Das
beim PRAM-Datenbanksystem verwendete Sperrprotokoll wird in Abschnitt
5.1 erlautert.

In den Abschnitten 5.2 und 5.3 wird die SB-PRAM-Implementierung der Con-
currency-Control erklirt. Die dort gezeigte Implementierung hat gegeniiber der
iiblichen Implementierung [Spe97, GR93] erhebliche Vorteile, die in Abschnitt
5.4 erliutert werden. Diese Implementierung 18t sich leicht auf andere Shared-
Memory-Systeme mit Fetch-and-Add portieren.

In den meisten Datenbanksystemen, so auch beim PRAM-DBS, kénnen zy-
klische Wartesituationen, sogenannte Deadlocks, entstehen. In Abschnitt 5.5
wird dieser Begriff definiert und die Concurrency-Control um eine Deadlock-
Erkennung erweitert. Die Korrektheit der Deadlock-Erkennung wird bewiesen.

Teile dieses Kapitels sind fiir die Konferenz EURO-PAR 99 angenommen und
werden als [JL99] veroffentlicht.
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5.1 Sperrprotokoll

In diesem Abschnitt soll das fiir das SB-PRAM-Datenbanksystem verwendete
Sperrprotokoll erliutert werden. Eine ausfiihrliche Betrachtung der hier ver-
wendeten Begriffe findet man in [GR93, Kapitel 7).

Im PRAM-Datenbanksystem wird das 2-Phasen-Sperrprotokoll (Two-Phase-
Locking, 2PL) verwendet. Die Abarbeitung einer Transaktion wird in zwei Pha-
sen aufgeteilt:

1. In der ersten Phase werden die benétigten Sperren angefordert, und die
Transaktion wird ausgefiihrt. Es werden keine erhaltenen Sperren freige-
geben.

2. Erst in Phase zwei werden alle in Phase eins erhaltenen Sperren freigege-
ben.

Die Aufteilung einer Transaktion in zwei Phasen hat nichts mit der Auftei-
lung einer Sperranforderung in zwei Phasen zu tun (vgl. Abschnitt 3.6.3). Man
kann beweisen, dafl bei Einhaltung des 2-Phasen-Sperrprotokolls das Isolations-
Prinzip (siehe Seite 9) gilt [GR93].

Weiterhin wird im PRAM-Datenbanksystem das Konzept des Granular Locking
umgesetzt. Dies bedeutet, dafl Sperren auf unterschiedlichen Ebenen, genannt
Granulate, erworben werden kénnnen. Fiir das PRAM-DBS werden die Granu-
late Relation, Seite, Tupel unterstiitzt (siehe Abbildung 5.1).

Durch die Moglichkeit, Sperren auf verschiedenen Granulaten zu setzen, konnen
einfache Transaktionen gezielt die benotigten Tupel oder Seiten sperren. Da-
durch wird eine hohe Parallelitit erreicht, da nur der benétigte Teil der Daten
blockiert wird. Umgekehrt kénnen jedoch auch sehr komplexe Transaktionen,
die viele Millionen Tupel verarbeiten, eine ganze Relation durch eine einzige
Sperre sperren. Dabei muf} jedoch darauf geachtet werden, dafl keine anderen
Sperren auf feinerem Granulat iibergangen werden.

Beispiel 1: Ein Prozessor P; kann durch eine einzige Sperre die Relation R
exklusiv sperren, wihrend ein anderer Prozessor P, ein Tupel aus dieser
Relation R gesperrt hilt. Somit haben sowohl P; als auch P, Zugriff auf
die Relation, obwohl P; eine exklusive Sperre gesetzt hat. Prozessor P;
hat die Sperre von P, “iibersehen”.

Um solche Situationen zu vermeiden, muf} ein Prozessor P bei einer Sperran-
forderung auf ein bestimmtes Granulat bereits alle gréberen Granulate gesperrt
haben. Im Beispiel mufl P dann neben der Sperre auf dem Tupel ¢ auch eine
Sperre auf der Seite halten, in der ¢ gespeichert wird. Weiterhin mufy P, auch
eine Sperre auf der Relation selbst halten. Wenn dann P; eine exklusive Sperre
auf R anfordert, mufl P; warten, da P, selbst eine Sperre auf R hilt.

Fiir Granular Locking reichen die zwei Sperrmodi shared und ezclusive nicht
aus. Denn wiirden nur diese zwei Sperrmodi benutzt, so miifite fir jede ex-
klusive Sperre auf Tupel-Ebene auch die gesamte Relation exklusiv gesperrt
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Relation 1 Relation 2
Seite Seite Seite Seite Seite Seite
(1,1) (1.2) (1.3 (21) (22 (23)
Tupd 1 Tupel 4 Tupd 7 Tupd 1 Tupel 4 Tupd 7
Tupel 2 Tupel 5 Tupel 8 Tupel 2 Tupel 5 Tupel 8
Tupe 3 Tupel 6 Tupel 9 Tupel 3 Tupel 6 Tupe 9

Abbildung 5.1: Granular Locking

Mochte ein Prozessor das Tupel 2 der Relation 1 exklusiv sperren, muf} er vorher

eine IX-Sperre auf Relation 1 und Seite (1,1) setzen.

werden. Dadurch wiirde die parallele Ausfithrung von Transaktionen praktisch
vollstdndig verhindert.

Um bei Granular Locking weiterhin parallele Ausfithrung mehrerer Transak-
tionen zu erméglichen, werden daher neben den schon angesprochenen shared-
und ezclusive-Sperren sogenannte Warnsperren (Intention Locks) eingefiihrt.
Die Warnsperren zeigen auf grobem Granulat an, daB auf feinerem Granulat
Sperren gehalten werden. Warnsperren sind untereinander kompatibel, jedoch
zu anderen Sperrmodi (zum Beispiel ezclusive) inkompatibel (s.u.).

Um auf feinem Granulat eine Sperre zu erhalten, miissen top-down zunéchst alle
groberen Granulate mit geeigneten Warnsperren gesperrt werden (siehe Abbil-
dung 5.1). Diese Warnsperren werden entsprechend dem 2-Phasen-Sperrproto-
koll bis zum Transaktionsende gehalten. Bei der Freigabe von Sperren werden
die Sperren umgekehrt bottom-up von feinem zu grobem Granulat freigegeben.
Im PRAM-Datenbanksystem werden folgende Sperrmodi unterstiitzt:

X Eine eXclusive-Sperre erlaubt lesenden und schreibenden Zugriff auf alle
Daten des betreffenden Granulats sowie der feineren Granulate.

S Eine Shared-Sperre erlaubt nur lesenden Zugriff auf die Daten des betref-
fenden und der feineren Granulate.

IS Eine Intentional-Shared-Sperre auf einem Granulat erlaubt die Anforde-
rung von weiteren IS- oder S-Sperren auf néchst-feinerem Granulat. Auf
dem aktuellen Granulat sind weder lesende noch schreibende Zugriffe er-
laubt.

IX Eine Intentional-eXclusive-Sperre erlaubt die Anforderung von weiteren
Sperren beliebigen Typs auf néchst-feinerem Granulat. Auf dem aktuellen
Granulat sind weder lesende noch schreibende Zugriffe erlaubt.
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SIX Eine Shared & Intentional-eXclusive-Sperre erlaubt lesenden Zugriff auf
alle Daten des aktuellen Granulats sowie den Erwerb von beliebigen an-
deren Sperren auf nichst-feinerem Granulat.

Umgekehrt heifit das, dal vor dem Anfordern einer X-, IX- oder SIX-Sperre das
néchst-grobere Granulat bereits [X- oder SIX-gesperrt sein mufl. Bevor eine S-
oder IS-Sperre angefordert werden darf, mufl auf nichst-groberem Granulat eine
IX- oder IS-Sperre gesetzt sein. Alle Daten, die eine Transaktion liest, miissen
X-, S- oder SIX-gesperrt werden. Zu verdndernde Daten miissen X-gesperrt
werden.

Tabelle 5.1 zeigt die Kompatibilitdtsmatriz der fiinf im PRAM-Datenbanksy-
stem unterstiitzten Sperrmodi.

vorhandener Sperrtyp
geforderter
Sperrtyp || frei | X | S | IS | IX | SIX
X + | == —-|—-1 -
S + |\ =+ +| | -
IS + |-+ |+ |+ +
IX + |||+ +| -
SIX + |- -+ - | -

Tabelle 5.1: Kompatibilitdtmatrix: 4+ bedeutet kompatibel, — inkompatibel

P5: IS-Sperre

Relation R | [3: IX-Sperre
) Py: X-Sperre muff warten
P,: IS-Sperre ] ] P5: SIX-Sperre
Seite pq Seite po

Tupel 1 Tupel 4
Tupel 2 Tupel 5 Ps3: X-Sperre
Pz S-Sperre | ype] 3 Tupel 6

Abbildung 5.2: Mdggliche Situation bei Granular Locking

Beispiel 2 Prozessor P, mochte das Tupel 3 der Relation R im Modus S sper-
ren (siche Abbildung 5.2). Dazu fordert er zunichst eine IS-Sperre auf R
und auf der Seite p; an, in der das Tupel gespeichert wird. Danach kann
P, ein S-Sperre auf Tupel 3 setzen.

Sei po eine weitere Seite. Ein Prozessor Ps sperrt zunéichst die Relation
R im Modus IX; diese Warnsperre ist kompatibel zur Warnsperre von P»
(Modus IS). Anschliefiend sperrt P3 die Seite py im Modus SIX. Somit
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hat P; lesenden Zugriff auf alle Tupel in Seite p2. Die SIX-Sperre erlaubt
P,, nach einem bestimmten Tupel zu suchen und dieses im Modus X zu
sperren, um es zu verdndern. P3 sperrt zum Beispiel Tupel 5.

Anschlieflend versucht Prozessor P; wie in Beispiel I, die gesamte Relation
R exklusiv zu sperren. P, und P; halten schon Sperren auf R. Da die
Sperrmodi IS und IX zu X inkompatibel sind, kann P; die X-Sperre auf
R nicht sofort setzen. P; mufl warten, bis P, und Pj ihre Sperren auf R
freigeben. Im Gegensatz zu Beispiel 2 “iibersieht” P; also keine Sperren.

5.2 Die CC-Sperre

Die Standard-Sperren (einfache Sperre, Gruppensperre, Reader/Writer-Lock)
aus [Roh96], die in Abschnitt 3.6 vorgestellt wurden, unterstiitzen die oben
beschriebenen Sperrmodi mit der Kompatibilitdtsmatrix 5.1 nicht direkt. Man
kann jedoch aus mehreren Standard-Sperren eine Sperre zusammensetzen, die
die fiir die Concurrency-Control geforderten Modi unterstiitzt. Dies wird im
folgenden getan. Das Zusammensetzen dieser sogenannten CC-Sperre aus meh-
reren Standard-Sperren ist eine neue Idee, die gegeniiber der herkémmlichen
Implementierung der CC-Sperre grofie Vorteile hat (vgl. Abschnitt 5.4). Wir
werden die Korrektheit und Fairnef3 der neuen CC-Sperre beweisen.

5.2.1 Implementierung der CC-Sperre

Sei o ein Objekt. Unser Ziel ist es, eine Sperre fiir o zu entwickeln, die die Sperr-
modi und die Kompatibilitdtsmatrix des vorherigen Abschnitts unterstiitzt.
Betrachten wir zunichst die X-Sperre gegeniiber den anderen Sperrmodi. Ist
o X-gesperrt kann keine andere Sperre, auch keine weitere X-Sperre, auf o
vergeben werden. Sei nun andererseits o mit einer ¢-Sperre, ¢ # X, belegt.
Dann kann keine X-Sperre auf o gesetzt werden. Man kann demnach X-Sperren
und sonstige Sperren durch einen Reader/Writer-Lock rw trennen. Er erlaubt
entweder eine X-Sperre (Writer) oder mehrere sonstige Sperren (Reader). Im
folgenden miissen wir uns daher nur noch um die Kompatibilitdt von nicht-X-
Sperren kiimmern.

Streichen wir also aus der Kompatibilitdtsmatrix die X-Zeile und die X-Spalte.
Dann sieht man, daf alle Sperrmodi kompatibel zu einer schon vorhanden 1.5-
Sperre sind. Ebenso ist eine angeforderte IS-Sperre zu allen schon vergebenen
Sperren auf o kompatibel. Wir konnen demnach auch die IS-Zeile und die IS-
Spalte aus der Matrix streichen.

Wir haben bisher schon einiges erreicht: um eine X-Sperre auf dem Objekt o zu
erhalten, muf lediglich eine Schreib-Sperre auf rw gesetzt werden. Um eine I1.5-
Sperre zu erwerben, muf} eine Lese-Sperre auf rw gesetzt werden. Es bleiben die
Fille S, 1X, SIX-Sperre zu behandeln. Diese erwerben zunéichst ebenfalls eine
Lese-Sperre auf rw. Im folgenden wird gezeigt, wie die Kompatibilitdt zwischen
diesen drei Sperrmodi nach der rw-Sperre iiberpriift wird.
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Die drei verbleibenden Sperrmodi sind paarweise inkompatibel. Jedoch kénnen
gleichzeitig mehrere S-Sperren vergeben werden; ebenso kénnen mehrere 1.X-
Sperren vergeben werden. Wir trennen die drei Sperrmodi zunéchst mit einer
3-Gruppensperre gr, wobei jede Gruppe einem der drei Sperrmodi zugeordnet
wird (S=1,1X=2,STX=3).

Mochte also ein Prozessor auf das Objekt o eine S-Sperre setzen, so fordert er
zunichst die Lese-Sperre auf rw und anschlielend eine Gruppe-1-Sperre auf gr.
Analog wird eine I X-Sperre ausgefiihrt. Da bei einer Gruppensperre Sperren
der gleichen Gruppe untereinander kompatibel sind, haben wir die Behandlung
von S- und /X-Sperren abgeschlossen.

Es bleibt als letztes Problem, untereinander inkompatible S X-Sperren zu tren-
nen. Wir koénnen mehrere SIX-Sperren durch eine einfache Sperre el tren-
nen. Fordert also ein Prozessor eine SIX-Sperre auf o, wird zunéichst rw lese-
gesperrt, danach eine Gruppe-3-Sperre auf gr gesetzt, und abschlieBend werden
die eventuell konkurrierenden S7X-Sperren durch el serialisiert.

Abbildung 5.3: Sperr-Baum

Insgesamt ergibt sich ein Sperr- Baum (sieche Abbildung 5.3), dessen Blitter mit
Sperrmodi beschriftet sind, an dessen inneren Knoten verschiedene Standard-
Sperren aus [R6h96] sitzen, und dessen Kanten mit den verschiedenen Sperr-
modi dieser Standard-Sperren beschriftet sind. Um nun das Objekt o im Modus
@ zu sperren, wird von der Wurzel bis zum Blatt ¢ jede auf diesem Pfad liegen-
de Standard-Sperre im entsprechenden Modus gesperrt. Um eine Sperre wieder
freizugeben, werden in umgekehrter Reihenfolge vom Blatt bis zur Wurzel die
entsprechenden Standard-Sperren freigegeben.

Definition 5.1 (CC-Sperre) Eine CC-Sperre ist eine Struktur mit folgen-
den Komponenten:

rw: Reader/Writer-Lock zur Trennung von X- und sonstigen Sperren.

gr: 3-Gruppensperre zur Trennung von S, X, SIX-Sperren.
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el: Einfache Sperre zur Trennung mehrerer SIX-Sperren.

Es sind die Funktionen cc_lock(l, m) und cc_unlock(l, m) definiert, welche auf
einer iibergebenen CC-Sperre | eine m-Sperre (me€ {X,S,IS,IX,SIX}) setzen
beziehungsweise freigeben (vgl. auch Abschnitt 5.5).

Satz 5.2 (Korrektheit) Seil eine CC-Sperre. Dann sind zu keinem Zeitpunkt
zueinander inkompatible Sperrmodi auf [ vergeben.

Beweis: Wir fithren einen Widerspruchsbeweis. Seien ¢ und 1 zueinander in-
kompatible Sperrmodi, die gleichzeitig auf einer CC-Sperre vergeben sind.

1. Fall ¢ = X, 9 # X: dann muf der Reader/Writer-Lock rw gleichzeitig eine
Lese- und eine Schreib-Sperre vergeben haben.

2. Fall ¢ = X,9¥ = X: dann hat rw mehrere Schreib-Sperren gleichzeitig
vergeben.

3. Fall p = S,9 € {IX,SIX}: dann hat die Gruppensperre gr gleichzeitig
eine Gruppe-1-Sperre und eine Gruppe-2/3-Sperre vergeben. Analog fiir
p=1IX,9=S8IX.

4. Fall ¢ = SIX,9 = SIX: dann hat die einfache Sperre el mehrere Sperren
gleichzeitig vergeben.

Alle Fille fithren auf einen Widerspruch, womit die Aussage des Satzes bewiesen
ist. |

5.2.2 Fairnef3 der CC-Sperre

In Kapitel 3 habe wir Sperren fair genannt, wenn jede angeforderte Sperre
nach endlicher Zeit vergeben wird. In diesem Abschnitt wollen wir weitergehen-
de Aussagen iiber die Fairnel der CC-Sperre machen. Wir werden eine obere
Schranke fiir die Anzahl der Sperranforderungen angeben, die eine gegebene
Sperranforderung “iiberholen” kénnen. Dazu werden zunéchst einige Fairnef-
Kriterien tiber die Standard-Sperren vorausgesetzt. Diese Kriterien gelten fiir
die SB-PRAM-Implementierungen nach [R6h96] oder lassen sich direkt aus den
dort angegebenen Analysen und Quelltext-Fragmenten ableiten. Aus diesen Kri-
terien leiten wir weitere Eigenschaften der Standard-Sperren her, die sich nicht
offensichtlich aus [R6h96] ergeben. Ab Seite 44 werden wir die Erkenntnisse
iiber die Standard-Sperren auf die CC-Sperre anwenden. Mit Satz 5.15, der ab-
schlieBend Auskunft iiber die maximal mégliche Anzahl von “Uberholungen”
in der CC-Sperre gibt, werden wir die Diskussion abschlieflen.

Notation: Im folgenden werden wir hiufig iiber verschiedene Ausfiihrungen
von Operationen argumentieren. Um diese Ausfithrungen unterscheiden
zu konnen, versehen wir sie mit symbolischen Namen. So sagen wir zum
Beispiel “Seien [ und I’ Ausfithrungen der Funktion simple_lock()”. Wei-
terhin werden wir im folgenden nicht zwischen Sperranforderungen und
der zugehorigen Ausfithrung der Sperrfunktion unterscheiden.
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Alle in dieser Arbeit behandelten Sperrtypen aufler der einfachen Sperre
unterstiitzten mehrere Sperrmodi. Wir werden eine Sperranforderung [
fiir den Modus ¢ mit I¥ bezeichnen, wenn wir den Modus verdeutlichen
wollen.

Es sei an die Bedeutung von V-Zeitpunkten und die Notation ¢%(J), t¥%(J)
erinnert (Abschnitt 3.3, Seite 14).

Voraussetzung: Zu jeder Sperrausfithrung [ muf} eine eindeutig bestimmte
Freigabe u(l) der erhaltenen Sperre existieren. u(l) darf nicht begonnen
werden, bevor [ beendet wurde. Dies wird vom Datenbanksystem garan-
tiert.

Ist L eine Sperre (einfache Sperre, R/W-Lock, Gruppensperre oder CC-
Sperre), und hat ein Prozessor P eine Sperranforderung [ auf L beendet,
so beginnt P die nichste Sperranforderung auf L erst nach dem Ende
von u(l). Dies wird durch eine Double-Lock—Erkennung garantiert (siehe
Abschnitt 5.3.2).

Bei den folgenden Betrachtungen wird davon ausgegangen, dafl die Pro-
grammausfithrung nicht von asynchronen Interrupts unterbrochen wird.
Daher kénnen wir von einer synchronen Abarbeitung der Sperranforder-
ungen ausgehen (vgl. [R6h96, Seite 271)).

Definition 5.3 (Uberholen) Seien I; und o Sperranforderungen. Wir sagen
“l5 iiberholt ll”, wenn tg(ll) < t‘é(b) A tg(ll) > tg(ZQ)

Folgendes Kriterium wird in [R6h96, Anhang E| bewiesen:

Kriterium 5.4 (Fairnefl der Einfachen Sperre) Seien /; und Iy verschie-
dene Sperranforderungen an eine einfache Sperre. Dann gilt das Fairnef3-Krite-
rium

tp(h) < tp(le) = tg(h) < tg(l).

Sperren werden also in der Reihenfolge ihrer Anforderung vergeben — es gibt
keine Uberholungen.

Definition 5.5 (Sequenzen) Seil eine n-Gruppensperre. Wir numerieren die
group_lock(l, ¢;)-Ausfithrungen [7* (i > 1,1 < ¢; < n) gemiB der Reihenfolge
ihres Beginns, also Vi : ti(l;) < t}(li+1)- Eine p-Sequenz S¥ ist eine maximal
groBe Menge aufeinanderfolgend begonnener group_lock(l, ¢)-Ausfithrungen, die
zur selben Gruppe gehoren (sieche Abbildung 5.4, 1.); formal:

S ={1¢ 151, AT, s> Lu>0

P =Ps = Ps+1 = -+ = Pstu

ps—1 7 ¢ (falls s # 1), psput1 # ¢
Wir definieren den Anfangszeitpunkt einer Sequenz als t,,¢(S) := min ;5 t5(0).

Analog definieren wir den Sequenzen-Begriff fiir Reader/Writer-Locks und die
CC-Sperre.
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ltanf(S) ‘lta.kt (S) t?nf(sl)

Anfang v
tp()
Anforderung
\

Ende
ti()
Anforderung “E

Ende
Viu(-
Freigabe tg(u()

Abbildung 5.4: Beispiel Sequenzen

1. Das Bild zeigt grau hinterlegt eine Sequenz S = {l1,12,13}. Der Anfangs-
zeitpunkt t.n¢ ist gleich dem Anfangszeitpunkt t%(l1) von I;.

2. Die Anforderungen !; und l> werden begonnen, wihrend noch die vorhe-
rige Sequenz aktiv ist. Die Sequenz wird zum Zeitpunkt tp aktiviert —
eine V-Zeiteinheit nach dem Ende der letzten Sperrfreigabe der vorherigen
Sequenz.

3. Die Anforderungen /1 und /> brauchen vom Aktivierungszeitpunkt an min-
destens e; und hochstens e, Befehle. Die Anforderung I3 ist die erste
Sperranforderung in S, die nach dem Aktivierungs-Zeitpunkt begonnen
wird. Daher ist k = 3. Vom Beginn der Anforderung I3 an bendtigt I3
mindestens e; und hdchstens es Befehle bis zum Ende.

Die néichste Sequenz beginnt mit der Anforderung l4, noch bevor alle Sper-
ren von S wieder freigegeben worden.

Folgendes Kriterium wird in [R6h96, S. 39] genannt:

Kriterium 5.6 (Sequenzen-Fairnefl der Gruppensperre) Seien [{ und z;"
Sperranforderungen an eine Gruppensperre, ¢ # . Dann gilt das Fairnef}-
Kriterium

tp(lh) < tple) => tp(lh) < tp(l) (5.1)

Dieses Kriterium besagt, dafl eine Sperranforderung aus einer Sequenz nicht
von einer Sperranforderung einer spiteren Sequenz iiberholt wird.

Mit der Sequenzen-Fairnefl kénnen wir nun den Aktivierungs-Zeitpunkt einer
Sequenz definieren:

Definition 5.7 (Aktivierung) Seien simtlichen Sperranforderungen an eine
Gruppensperre in Sequenzen S;,i > 1 aufgeteilt. Die Sequenzen seien ihren
Anfangszeitpunkten %, nach geordnet. Zu jeder Sperranforderung [ gehort
eine Freigabe u(l). Wir definieren den Aktivierungs-Zeitpunkt ¢, (S;) der
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Sequenz S; (siehe Abbildung 5.4, 2.):

takt(Sl) = 0
takt(Si) = max{t% (u(l)) | le Si—l} +1 furi>1

Eine Sequenz wird also aktiviert, wenn jede Sperre der Vorgidnger-Sequenz frei-
gegeben wurde. Man beachte, dafl nach dieser Definition eine Sequenz aktiviert
werden kann, noch bevor die erste Sperranforderung der Sequenz begonnen
wurde (takt(S) < tant(9))-

Eine Sequenz S; heifit aktiv zum V-Zeitpunkt ¢, wenn ihr Aktivierungs-Zeit-
punkt vor ¢ liegt (takt(S;) < t), und die nachfolgende Sequenz S;;; noch nicht
aktiviert wurde (fux4(Siv1) > t)-

Die Erfiillung des folgenden Kriteriums ergibt sich fiir die SB-PRAM aus den
Quelltexten in [R6h96, Abschnitt 4.2.3.2] und [JLS99]:

Kriterium 5.8 (Fairnefl der Gruppensperre innerhalb einer Sequenz)
Sei C die Anzahl der Prozessoren. Sei S = {l1,l2,...,l,} eine Sequenz von
Sperranforderungen an eine Gruppensperre, seien die einzelnen Sperranforder-
ungen zeitlich geordnet (t}(l;) < th(li4+1)). Sei weiterhin

k:=min {i |l; € S,t5(li) > tae(S) } (5.2)

der minimale Index der Sperren in der Sequenz S, die nach dem Aktivierungs-
Zeitpunkt t,i4(S) angefordert wurden. Falls £ undefiniert ist, setze k := n + 1.
Dann gilt fiir die Gruppensperre das Fairnef}-Kriterium

Jdep,ea N0 <ep <eg:

(i) Vi<k : takt(s) +C-e < tg(lz) < takt(S) +C ey
Alle Sperranforderungen, die vor dem Aktivierungs-Zeitpunkt
begonnen wurden, benétigen nach der Aktivierung der Se-
quenz mindestens e; und hochstens eo Instruktionen bis zum

Ende der Sperranforderung.

(i) Vi >k : th(l) +C-e1 <th(ly) <th(li) +C-ey
Alle Sperranforderungen, die nach dem Aktivierungs-Zeit-
punkt begonnen wurden, benttigen mindestens e; und hoch- 3 (5.3)
stens eg Instruktionen bis zum Ende.

(iii) k< C
Weniger als C Anforderungen werden vor dem Aktivierungs-
Zeitpunkt begonnen.

(iv) ey ist eine untere Schranke fiir die Anzahl der Instruktionen
einer group_lock()-Ausfiihrung. Dies folgt bereits aus (i) und

(i)

Das folgende Lemma ist offensichtlich:
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Lemma 5.9 1. Sei r eine untere Schranke fiir die Anzahl der Instruktio-
nen, die ein Prozessor P fiir eine group_lock()-Ausfithrung abarbeiten muf
(R-Zeitdauer). Sei A die Linge eines R-Zeitintervalls. In diesem R-Zeitin-
tervall kann P hochstens [A/r] group_lock()-Ausfithrungen beginnen.

2. Ist C die Anzahl der Prozessoren, so kénnen alle Prozessoren zusammen
in einem R-Zeitintervall der Linge A hochstens C - [A/r] group_lock()-
Ausfithrungen beginnen.

Satz 5.10 (Fairnefl der Gruppensperre innnerhalb einer Sequenz)
Sei wieder S = {l1,ls,...,l,} eine Sequenz von zeitlich geordneten Sperranfor-
derungen an eine Gruppensperre. Sei

k=min {i |l; € S,t5(l;) > tae(S) }

wie in Kriterium 5.8. Seien e; und eq die Konstanten aus Kriterium 5.8. Dann
gilt fiir alle Sperranforderungen I; € S:

Vimitn>j>i+C [Z—ﬂ s th(ly) > th(l).
1

Eine Anforderung /; € S kann also nur von den Anforderungen /; mit 1 < j <
i+ C [ez/e1] iiberholt werden.

Beweis: Setzen wir di := C - e1,dy := C - eg.

Wir bezeichnen den minimal und maximal moglichen Endzeitpunkt von /; € S
mit

i) = {glihmst

tmax(lj) = tmin(lj) — d1 +da (5.5)
Mit diesen Definitionen gilt fiir alle /; € S nach Kriterium 5.8

tmin(l}) < t5(1) < tmax(l))- (5.6)
Wir stellen fiir alle j fest:

tmin(lj) < tmin(lj11),
und damit durch Induktion

i<i = tmin(l) < tmin(ly). (5.7)

Betrachten wir ein beliebiges aber fiir den Rest des Beweises festes [; € S. Eine
Sperranforderung I; € S,j > 4, kann [; hochstens iiberholen, wenn tmin(l;) <
tmax(l;) gilt. Denn sonst ist wegen (5.6)

tp(li) <tmax(li) < tmin(ly) < th(l),

womit [; die Anforderung /; nicht iiberholt (siehe Definition 5.3). Betrachten
wir also die Menge

U = {l;€8]j>iund tmin(lj) < tmax(li)}-
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Hochstens die Sperranforderungen in U kénnen [; iiberholen. Es ist I; € U, und
fiir alle 7, 7' mit ' > 7 > 7 gilt

lj ¢ U = ljl ¢ U, (5.8)

denn sonst wéire

(5.7) 1 ¢U 1y €U

¢
tmin(lj) > tmin(l;) > tmax(li) "> tmin(ly)-

Aus (5.8) folgt

Fimax  : U={liliz1, -, lnar } -
Insgesamt gilt damit
Vin 2G> jma o th(l) > th(h).

Es ist jmax = ¢ + |U| — 1. Wir vervollstindigen den Beweis, indem wir |U| <
C - Jea/e1] + 1 zeigen:
Ul = |{lj € S|j > und tmln( i) < tmax(l:)}
|{l] c S|] > ¢ und tmln( ) < tmax( Z)}| +1
|{lJ € S|tmin(lz’) < tmin( ) < tmax( )}‘ +1
k+ |{lj € S|j > k und tmin(l;) < tmin(l') < tmax(li)}] +1
k+ |{1; € Slj >k und tmin(ls) < t51) + di < tmax(l) }] + 1

. j > kund
bt ‘{l] € S‘ tmin(li) < tv(l ) ‘|‘d1 < tmln(l ) d1 —l—d2 }‘ +1
7>k und
tmln(l ) dl < tB(l ) tmln(l ) 2dl + d2

A

~
[
~
=

ZIA A

—~
ot
ot

=

= k+HljeS‘ +1

< k+C-F2_qW+L
€1

da im V-Zeitintervall A = [ min(li) — di,y - tmin(l;) — 2d1 + d2) der R-Lénge
(d2 — d1)/C = ey — €1 nach Lemma 5.9 und (5.3, iv) hochstens C - [M]

€1
Sperranforderungen beginnen kénnen. Beachtet man nun noch, da & < C
(5.3,iii), so erhilt man

U < C+cC- ’V——l-‘ +1
€1
- C [e—ﬂ +1
€1
wie behauptet. |

Aus dem Satz und Kriterium 5.6 ergibt sich das

Korollar 5.11 (Fairnef3 der Gruppensperre) Seil1,l2, ... eine zeitlich ge-
ordnete Folge von Sperranforderungen an eine Gruppensperre. Dann gilt fiir
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alle 7 und j
L e
i>i+C- [e—ﬂ — 10 (1) > th(ls)-
1
Eine Sperranforderung [ an eine Gruppensperre wird also von hichstens C- |-Z—f-|

anderen Sperranforderungen iiberholt.

Kriterium 5.12 (Fairnef3 des Reader/Writer-Locks) Seil{',15”,...(p; €
{READER, WRITER}) eine zeitlich geordnete Folge von Sperranforderungen an
einen Reader/Writer-Lock. Der Reader/Writer-Lock erfiillt folgende Fairnef-
Kriterien:

1. Seien [ und lfj Sperranforderungen fiir unterschiedliche Modi (¢; # ¢;)
und i < j. Dann gilt t¥(l;) < tx(l;) (Sequenzen-Fairne8).

2. Fiir eine Lese-Anforderung /; gilt mit e; und e; aus Kriterium 5.8:

Vi>i+C- [Z—ﬂ (1) < th(ly)
1

(Fairne in einer READER-Sequenz).

3. Fiir [;]"RITER und [YYRITER mit ¢ < j gilt t},(l;) < t},(I;). Es wird also keine
Schreib-Anforderung von einer anderen Schreib-Anforderung iiberholt.

Bemerkung: Daf} die SB-PRAM-Implementierung des Reader/Writer-Locks
diese Punkte erfiillt, folgt aus den Betrachtungen in [R6h96, Abschnitt
4.2.4] zusammen mit Satz 5.10 dieser Arbeit. Dafl die Punkte 1. und
2. dieses Kriteriums an die Gruppensperre erinnern, ist kein Zufall: der
Reader/Writer-Lock von Rohrig besteht hauptsichlich aus einer Grup-
pensperre.

Punkt 3. dieses Kriteriums wird von der Implementierung in [R6h96] nicht
erfiillt. Die aktuelle (und bisher unverdffentlichte) SB-PRAM-Implemen-
tierung des Reader/Writer-Locks erfiillt diesen Punkt jedoch.

Bl by Dt b oo gy
©1 P2
Si Sy
©1 ©2 Pmq X Pmq+2 Pmq+3 Pmi+mo
?1 Sy Smll Sm1+1 Sm1+2 Sm1+3 Sm1+m2

~” W—/ . ~ ,

R w R

81 83 83

Abbildung 5.5: Sequenzen und Obersequenzen

Mit den vorgestellten Informationen iiber die Fairnefl der Standard-Sperren ge-
lingen nun Aussagen iiber die Fairnefl der CC-Sperre. Dazu betrachten wir eine
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Folge von Sperr-Anforderungen an eine CC-Sperre (siehe Abbildung 5.5). Die
Anforderungen seien wieder V-zeitlich geordnet. Nach Definition 5.5 werden
die aufeinanderfolgenden Sperr-Anforderungen gleichen Typs zu Sequenzen zu-
sammengefafit. Im weiteren werden wir Sequenzen von Sequenzen, sogenannte
Obersequenzen, betrachten. Dazu fassen wir einerseits aufeinanderfolgende Se-
quenzen S;, Siy1,... der Typen @;, @it1,... € {S,1X,1S,SIX} zu einer Ober-
sequenz Sf zusammen, und wir bezeichnen eine Sequenz SX auch mit 8. Man
beachte jedoch, daB sich die Indizes von $X und der zugehérigen 8" unterschei-
den konnen. Die Sperranforderungen in einer $#-Obersequenz sind genau die
aufeinanderfolgenden Lese-Anforderungen an den Reader/Writer-Lock der CC-
Sperre. Analog entsprechen die $"-Anforderungen den Schreib- Anforderungen
an diesen Reader/Writer-Lock.

Mit dieser Notation 148t sich Kriterium 5.12 zu einer ersten Aussage iiber die
Fairnefl der CC-Sperre umformulieren:

Lemma 5.13 Sei [y,ls,... eine Folge von Sperranforderungen an eine CC-
Sperre. Die Anforderungen werden zu Obersequenzen 811#1,812/’2 ... Zusammen-
gefaBit (¢; € {R,W}). Nach Kriterium 5.12 erfiillt der Reader/Writer-Lock rw
in der CC-Sperre folgendes Fairnef3-Kriterium:

1. Eine Anforderung [ € Sg’i wird von keiner Anforderung I’ € 8;{)", 7>,
einer anderen Obersequenz iiberholt (Sequenzen-Fairnef).

2. Fiir eine Anforderung I; € ¥ gilt:
Vi'>ji+C [Z—ﬂ s th(l) < th(l)-
1

3. Keine X-Anforderung wird von einer anderen X-Anforderung iiberholt.
Insbesondere gilt fiir die gesamte CC-Sperre, dafl

4. keine X-Anforderung von einer nicht-X-Anforderung iiberholt wird und
umgekehrt.

5. Keine X-Anforderung wird von einer anderen X-Anforderung iiberholt.

Im folgenden betrachten wir nur noch die Fairnef§ zwischen S-, IX- und SIX-
Anforderungen. Da diese drei Sperrmodi zum Modus IS kompatibel sind, k6n-
nen wir Fairnef§ zwischen S,IX,SIX-Anforderungen und IS-Anforderungen ver-
nachléssigen.

Lemma 5.14 Sei I{',15?,. .. eine Folge von zeitlich geordneten Sperranforder-
ungen an eine CC-Sperre mit ¢; € {S, IX, SIX}. Fiir alle 7, 5 gilt:

j>i+2-C- [Z—ﬂ Lt (L) < th(l).

Jede Anforderung I; wird also von héchstens 2-C - |-Z—f-| Anforderungen l;, j > 1,
iiberholt.
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Beweis: Wir schreiben t}(l) fiir den Beginn und t¥ (/) fiir das Ende jeder
Sperranforderung [ in der ganzen CC-Sperre. Mit ) (rw(l)), t%(gr(1)) und mit
t%(el(l)) bezeichnen wir den Beginn der zu [ gehorigen Anforderung an die
Standard-Sperren rw, gr und el in der CC-Sperre. Analoge Bezeichnung benut-
zen wir fiir das Ende der Standard-Sperranforderungen.

Wir betrachten nun eine beliebige aber fiir den Rest des Beweises feste Anfor-
derung /;. Nach Lemma 5.13(2.) gilt

Vi>i+C- ’VZ—?‘ s th(gr(ly) = th(rw(l)) +C

< tg(rw(lj))%—C
= tylgr(y))- (5.9)

Man beachte hierfiir, daf§ die Gruppensperre gr genau eine Runde (gleich C
V-Zeitpunkte) nach dem Ende des Reader/Writer-Locks rw beginnt. Setze i’ :=

i+ C - [2—?1 Dann sagt die Ungleichung (5.9) aus, dafi die Anforderungen

lir11, i 49, ... die Gruppensperre gr nach /; beginnen. Es ergibt sich im schlimm-
sten Fall also die Reihenfolge

s ali’anli’flalial’i'ali’+la SR

in der die Gruppensperre gr angefordert wird. Damit gilt nach Korollar 5.11

Vi>i+C- [Z—ﬂ =i+2-C- [Z—ﬂ s th(gr(l) < ta(grly)). (5.10)

Wir unterscheiden nun zwei Félle, jenachdem, ob I; eine SIX-Anforderung oder
eine S- oder IX-Anforderung ist.

Fall 1: Ist I; eine S- oder IX-Anforderung, so gilt t¥.(l;) = tk(gr(l;)), und
deswegen und nach (5.10)

L e
Vj>i+2:C- L—ﬂ () <tplor(ly)) < tp(ly).
Dabei gilt in der rechts stehenden Ungleichung Gleichheit, falls /; ebenfalls eine
S- oder IX-Anforderung ist. Ist /; eine SIX-Anforderung, so mufl nach dem Ende
der Gruppensperre gr noch die einfache Sperre el erhalten werden, weswegen
dann rechts “echt kleiner” gilt.

Fall 2: Sei nun [; eine SIX-Anforderung. Dann wird [; bis zur Gruppensperre gr

von héchstens 2-C'- [Z—ﬂ anderen Anforderungen iiberholt. Hat I; die Gruppen-

sperre beendet, so kann bis zur Freigabe von [; keine S- oder IX-Sperre beendet
werden, da diese die Gruppensperre wegen Inkompatibilitédt zu /; nicht erhal-
ten konnen. Demnach kann eine SIX-Anforderung nach der Gruppensperre gr
von keiner weiteren S- oder IX-Anforderung iiberholt werden. Es gilt also fiir

Anforderungen lfj mit ¢; € {S,IX} und j >i+2.C- [e—2-| nach (5.10)

€1

tu(gr(l)) > trlgr(l)),
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und damit

inkomp.

tply) =topor(y) > thler(u(l)) > th(l). (5.11)

Dabei bezeichnet t¥ (gr(u(l;))) das Ende der Freigabe der Gruppensperre bei der
Freigabe der SIX-Sperre /;. Die rechte Ungleichung gilt, weil die Sperrfreigabe
von [; nicht vor dem Ende der Sperranforderung I/; beginnt.

Auch fir eine SIX-Anforderung {; mit j > i +2 - C - [—ﬂ gilt nach (5.10)
ty%(gr(l;)) < th(gr(l;)), und daher

tp(ell)) = tylor()) +C
< tgler(ly)) +C
= tp(e(ly)),
und mit Kriterium 5.4 gilt dann
thl) = tpel()
< tylel(ly))
= th(l))- (5.12)

Die Ungleichungen (5.11) und (5.12) zusammen ergeben
Vi>i+2-C- [Z—ﬂ s tp(l) < tp(ly)
1

Aus den beiden Fille zusammen ergibt sich die Behauptung des Lemmas. W

Wir fassen die Ergebnisse fiir die CC-Sperre zusammen:

Satz 5.15 (Fairnefl der CC-Sperre) Seien C' die Anzahl der Prozessoren
und e, eg die Konstanten aus Kriterium 5.8. Unter den Vorraussetzungen der
Kriterien fiir die Standard-Sperren erfiillt die CC-Sperre folgende Fairnef3-Kri-
terien:

1. Eine X-Anforderung an eine CC-Sperre wird von keiner anderen Anforde-
rung iiberholt.

2. Eine IS-Anforderung wird von keiner X-Anforderung iiberholt.

3. Eine ¢-Anforderung, ¢ € {S,1X,SIX} wird von keiner X-Anforderung
und von hochstens 2-C'- [Z—ﬂ anderen 1)- Anforderungen, ¢ € {S,1X,SIX},
iiberholt.

Bemerkung: auf der SB-PRAM gilt [e2/e1| = 3, wie sich aus der Implementie-
rung der Gruppensperre [R6h96, Abschnitt 4.2.3][JLS99] ergibt. Sperranforder-
ungen an die CC-Sperre werden also von hochstens 6C spiteren Anforderungen
iiberholt.

5.3 Aufbau der Concurrency-Control

Aufbauend auf den neuen Sperr-Typ CC-Sperre wird in diesem Abschnitt eine
Concurrency-Control entwickelt. Als Schnittstelle dienen zwei Funktionen:
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db_lock(granul, rid, pid, tid, ¢) Die Funktion db_lock() sperrt das Objekt rid,
pid, tid im Modus ¢. Der Parameter granul gibt das Granulat des Ob-
jekts an. Handelt es sich bei dem Objekt um eine Seite oder ein Tupel, so
wird die Seite mittels der Funktion fix() von db_lock() in den Systempuffer
geladen und fixiert.

db_unlock(granul, rid, pid, tid, ¢) Die Funktion db_unlock() gibt eine zuvor er-
haltene Sperre wieder frei. Eine von db_lock() fixierte Seite wird von
db_unlock() de-fixiert.

Fordert ein Prozessor eine Sperre auf ein Objekt, so soll iiblicherweise auf das
Objekt (oder feinere Granulate) zugegriffen werden. Daher ist es sinnvoll, ein
Objekt o in den Systempuffer zu laden, sobald eine Sperre auf das Objekt
o gefordert wird. Dadurch wird auflerdem eine einfache Implementierung der
db_lock()-Funktion ermoglicht.

Die Implementierung der Funktionen db_lock() und db_unlock() wird im folgen-
den erliautert.

5.3.1 Die Sperrtabelle

Zu jedem Objekt (Relation, Seite oder Tupel) werden Informationen in soge-
nannten Object Control Blocks gespeichert:

Definition 5.16 (Object Control Block)
Ein Object Control Block (OCB) ist eine Struktur mit folgenden Kompo-
nenten:

granulat: € {g_relation, g_page, g-tupel} gibt an, auf welcher Ebene sich das
Objekt befindet.

rid: Relations-ID des Objekts
pid: Page-ID des Objekts, falls Objekt nicht Relation ist.
tid: Tupel-ID des Tupels, falls Objekt Tupel ist.

page: Ein Zeiger auf den entsprechenden Page Control Block (PCB),
falls Objekt Seite oder Tupel ist.

t_ocb: Eine Hash-Tabelle von OCBs.
nxt_ocb: dient zur Verkettung von OCBs in den Hash-Listen von t_ocb.
lock: eine CC-Sperre.

Diese Struktur wird im néichsten Abschnitt erweitert. Wir unterscheiden im
folgenden nicht immer zwischen einem Objekt und dem zugehorigen OCB.

Die Relations-OCBs werden in einem eindimensionalen Feld RELOCBJ ] gespei-
chert, das iiber die entsprechende Relations-ID rid addressiert wird.

Zur Verwaltung der OCBs der Seiten-Ebene wird die PCB-Struktur um einen
OCB-Zeiger p_ocb (Page-OCB) erweitert. Fiir jede Seite p im Systempufer
zeigt p.p-ocb auf den OCB der Seite. Bei einer Sperranforderung auf eine Sei-
te (rid,pid) findet ein fix()-Aufruf statt, wodurch die Seite in den Systempuffer
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geladen und fixiert wird. Der zur Seite gehérende PCB p wird von fix() zuriick-
geliefert. Uber p.p_ocb hat man dann bereits den (rid,pid)-OCB gefunden. Es
wird nicht zu jeder Seite auf Festplatte ein OCB im Speicher gehalten — was
angesichts der Anzahl der Seiten auch nicht moglich wire —, sondern nur zu
den im Systempuffer liegenden Seiten.

Der zu einer Seite p gehdrende OCB p.p_ocb wird beim Laden der Seite von
Festplatte initialisiert und beim Verdringen wieder de-initialisiert. Dazu wird
die Funktionen fix() und der Verdrangungsalgorithmus angepaft.

Die OCB-Komponente t_ocb (Tupel-OCB) wird nur bei Objekten des Granulats
Seite benutzt. In dieser Hash-Tabelle werden die benutzten OCBs der zur Seite
gehorenden Tupel gespeichert. Bei einer Sperranforderung auf auf ein Tupel ¢
wird zunichst iber die Funktion fix() die entsprechende Seite in den System-
puffer geladen und fixiert. Der zugehérige PCB p wird von fix() zuriickgeliefert.
Uber die PCB-Komponente p_ocb erhilt man den OCB opg der Seite. Uber die
Hash-Tabelle opg.t_ocb hat man dann Zugriff auf den OCB des zu sperrenden
Tupels.

Das Verfahren zum Finden, Einfiigen und Loschen von Eintrigen in die Hash-
Tabelle t_ocb verlduft analog zur PAGEARRAY-Hash-Tabelle. Bei einer Sperran-
forderung auf ein Tupel ¢ wird der OCB des Tupels in der Hash-Tabelle gesucht.
Wird er nicht gefunden, so wird die entsprechende Hash-Liste schreib-gesperrt
und ein neuer OCB fiir das Tupel eingefiigt. Zuvor wird wie in der Funktion
fix() iiberpriift, ob nicht bereits ein anderer Prozessor einen OCB fiir das Tupel
t eingefiigt hat.

Zur Verwaltung von freien OCBs werden die Funktionen get_ocb(), put-ocb()
bereitgestellt. Diese benutzen einen zum Systemstart reservierten Pool von
OCBs und eine analog zur PCBQUEUE benutzte Queue OCBQUEUE. Die “Ver-
dringung” nicht benutzter OCBs erfolgt jedoch nicht durch einen eigenen Clock-
Algorithmus; beim Verdringen einer Seite aus dem Systempuffer werden die be-
nutzten Tupel-OCBs der Seite durch den Clock-Prozessor Pgjock durch put_ocb()-
Aufrufe freigegeben.

Als weitere Struktur wird der Lock Control Block (LCB) eingefiihrt. In einer
einfach verketteten LCB-Liste LCBLIST; wird fiir jeden Prozessor P; gespei-
chert, welche Sperren von P; auf welchen Objekten gehalten werden. Auf diese
Listen greift nur der jeweilige Prozessor zu, es gibt also keine parallelen Zugrif-
fe auf die Listen. Daher sind keine Synchronisations-Mafinahmen (zum Beispiel
Sperren) notig.

Definition 5.17 (Lock Control Block) Ein Lock Control Block (LCB)
ist eine Struktur mit folgenden Komponenten:
rid: Relations-ID
pid: Page-ID
tid: Tupel-ID
granulat: Granulat
Imode: € {X,S,IS,IX,SIX}, gesetzter Sperrmodus
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ocb: ein Zeiger auf den zugehdrigen OCB

next: LCB-Zeiger zur Verkettung in der Liste

Auf die Komponenten rid, pid, tid und granulat kénnte auch iiber den durch
ocb bestimmten OCB zugegriffen werden. Aus Geschwindigkeitsgriinden werden
diese Informationen redundant im LCB gespeichert.

Mit den eingefithrten Strukturen ist es nun méglich, den Ablauf einer Sperran-
forderung und der Freigabe einer bereits erworbenen Sperre zu erldutern. Dabei
gehen wir von einer ¢w—Sperre auf ein Tupel tid in der Seite pid der Relation rid
aus (¢ ist der angeforderte Sperrmodus). Sperren auf groberes Granulat laufen
analog ab.

db_lock(g_tupel, rid, pid, tid, ¢) :=

1. Zunichst wird durch einen Aufruf der Funktion fix(rid,pid) die Seite fi-
xiert und — falls nétig — in den Systempuffer geladen; der zugehérige
Page Control Block sei mit p bezeichnet. p wird von fix() zuriickgeliefert.
Opg := p-p-ocb ist ein Zeiger auf den (rid,pid)-OCB.

2. Anschlieflend wird in der Hash-Tabelle opg.t_ocb nach dem tid-OCB ge-
sucht. Befindet sich der tid-OCB nicht in der Hash-Tabelle, wird durch
einen get_ocb()-Aufruf ein freier OCB o reserviert und in die Hash-Tabelle
eingefiigt (analog zu Suchen/Einfiigen in der Funktion fix()). Befindet sich
der tid-OCB schon in der Hash-Tabelle, so sei er ebenfalls mit o bezeich-
net.

3. Auf die CC-Sperre o.lock wird durch die Funktion cc_lock() eine ¢-Sperre
gesetzt. Die cc_lock()-Funktion wartet, bis die Sperre gesetzt werden kann
(busy-waiting). Sie liefert entweder LOCK_OK oder LOCK_DEADLOCK
zuriick. LOCK_DEADLOCK wird bei erkannten Deadlocks (siehe Abschnitt
5.5) zuriickgeliefert und erfordert einen Rollback der entsprechenden Trans-
aktion.

4. BEs wird ein LCB | mittels der C-Funktion malloc()! reserviert. Der LCB |
wird initialisiert und in die entsprechende LCB-Liste LCBLIST eingefiigt.

Umgekehrt verlduft eine Freigabe einer erworbenen ¢-Sperre auf (rid,pid,tid)
wie folgt:

db_unlock(g_tupel, rid, pid, tid, ) :=

1. Suche den (rid,pid,tid)-LCB in der LCB-Liste LCBLIST. Sei der LCB mit
| bezeichnet.

!Man konnte hier wie bei den PCBs und den OCBs auf die Standard—C-Funktion malloc()
verzichten und einen LCB-Pool &hnlich der PCBQUEUE oder OCBQUEUE benutzen. Dort
mussten allerdings Speicherbereiche fiir den gemeinsamen Zugriff reserviert werden, wozu die
PRAM-C-Funktion shared_malloc() verwendet werden muf}. Diese ist im Vergleich zu malloc()
sehr langsam. Da LCBs nur fiir den exklusiven Zugriff eines Prozessors reserviert werden, lohnt
sich ein eigener Pool an dieser Stelle nicht. Wir kénnen hier die Standard-Funktion malloc()
benutzen.
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2. o:=l.ocb ist der (rid,pid,tid)-OCB. Durch den Funktionsaufruf cc_unlock(
o.lock, ¢) wird die zugehérige CC-Sperre freigegeben.

3. o.page ist ein Zeiger auf den (rid,pid)-PCB. Ein unfix(o.page)-Aufruf gibt
die Seite im Systempuffer wieder frei.

4. Der LCB | wird abschlieflend aus der Liste LCBLIST gel6scht.

Quelltext fir diese Funktionen findet man in [JLS99].

5.3.2 Double-Locks und Lock-Conversion

Bei der Abarbeitung von Transaktionen kommt es gelegentlich vor, dal das glei-
che Objekt von der gleichen Transaktion mehrmals gesperrt wird. Zum Beispiel
kénnen in einer Transaktion zwei Anfragen auf die gleiche Relation vorkom-
men, so dafl die Relation zweimal IS-gesperrt wird. Diese Situation nennt man
Double-Locks. Problematisch sind Double-Locks, wenn zweimal eine X-Sperre
angefordert wird, da diese zueinander inkompatibel sind. Gleiches gilt fiir SIX-
Sperren.

Die PRAM—-Concurrency-Control unterstiitzt Double-Locks. Bevor die Sperre
auf ein Objekt o gesetzt wird, wird in der LCBLIST nach einem Lock Con-
trol Block fiir das Objekt o gesucht. Gibt es einen solchen LCB, und ist die
schon vergebene Sperre vom gleichen Modus wie die neu angeforderte, so wird
die Sperranforderung nicht ein zweitesmal ausgefiihrt, sondern als erfolgreich
beendet von der Concurrency-Control zuriickgeliefert.

Es kann bei der Transaktionsbearbeitung jedoch auch vorkommen, dafl das glei-
che Objekt in zwei verschiedenen Modi gesperrt werden soll. In einem solchen
Fall spricht man nicht von Double-Lock, sondern von Lock-Conversion. Zum
Beispiel konnte eine Transaktion eine Seite erst S-sperren und anschlieend
eine X-Sperre auf der gleichen Seite anfordern.

Lock-Conversion wird im PRAM-DBS nicht unterstiitzt. Jedoch kann man die
CC-Sperre abindern, so dal Lock-Conversion unterstiitzt wird. Dazu miissen
die verwendeten Standard-Sperren lediglich um Lock-Conversion ergéinzt wer-
den. In [Ed195, Wil88] werden Standard-Sperren fiir Shared-Memory-Rechner
mit Fetch-and-Add vorgestellt, die Lock-Conversion unterstiitzen.

5.4 Gegeniiberstellung mit dem iiblichen Verfahren

Die im letzten Abschnitt vorgestellte Concurrency-Control basiert auf einer neu-
en Idee, welche gegeniiber der herkémmlichen Implementierung [Spe97, GR93]
erhebliche Vorteile besitzt. Diese sollen in diesem Abschnitt erldutert werden.
Dazu wird zunichst die herkommliche Implementierung kurz vorgestellt.

Der wesentliche Unterschied zwischen beiden Implementierungen liegt in der
CC-Sperre. Die in Abschnitt 5.2 vorgestellte CC-Sperre benutzt einen Sperr-
Baum, der auf den Standard-Sperren aus [R6h96] aufbaut. In [Spe97] sieht eine
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CC-Sperre hingegen wie folgt aus?:

Definition 5.18 (CC-Sperre) Eine CC-Sperre ist eine Struktur mit folgen-
den Komponenten:

Imode: Gewihrter Sperrtyp € {X,S,IS,IX,SIX}. Bei Vergabe mehrer
kompatibler Sperren zeigt diese Komponente den Gruppensperr-
modus® an.

grent[ @ Array, mit dem die Anzahl gewéhrter, kompatibler Sperren in
Abhingigkeit des Sperrtyps gezidhlt werden.

actives: Zeiger auf eine Liste, die alle LCBs kompatibler Sperren enthélt,
die auf dem Objekt vergeben wurden.

waits: Zeiger auf eine LCB-Liste, in der alle Sperranforderungen zwi-
schengespeichert werden, deren Sperrtypen inkompatibel zu Imode
sind.

rw: fairer Reader/Writer-Lock

Bei der Anforderung einer ¢-Sperre auf eine CC-Sperre [ wird zunéchst eine
Schreib-Sperre auf |.rw gesetzt. Gibt es schon wartende Sperranforderungen (die
Liste l.waits ist nicht leer), wird die neue Sperranforderungen an die Warte-Liste
l.waits angehéingt. Anschlielend wird die Sperre auf l.rw freigegeben.

Gibt es noch keine wartenden Sperranforderungen, wird die Kompatibilitéit von
¢ und l.Imode iberpriift. Sind die beiden Modi inkompatibel, so wird die neue
Sperranforderung in die Warte-Liste eingefiigt. Andernfalls wird der neue Grup-
pensperrmodus berechnet und die gewihrte Sperre in die actives-Liste eingefiigt.
Anschlielend wird die Sperre auf |.rw freigegeben.

Bei der Freigabe einer ¢-Sperre werden wartende Sperranforderungen in der
Reihenfolge ihrer Speicherung in l.waits aktiviert, falls sie nach der Freigabe der
p-Sperre kompatibel zu den anderen aktiven Sperren sind. Auch die Freigabe
einer @-Sperre findet in einem durch l.rw geschiitzten Abschnitt statt. Details
findet man in [Spe97, Seite 591f.].

Das Hauptproblem entsteht bei dieser CC-Sperre bei hiufig gesperrten Ob-
jekten, bei denen die Sperrmodi weitestgehend kompatibel sind. Dies tritt bei
granular locking haufig bei groben Granulaten auf. Zum Beispiel miissen bei
Seitenzugriffen immer die entsprechenden Relationen mit Warnsperren belegt
werden, wobei die benutzten IS- und IX-Sperren kompatibel sind. Bei der in
Abschnitt 5.2 vorgestellten CC-Sperre werden diese Sperranforderungen nicht
sequentialisert, da die Standard-Sperren kompatible Sperranforderungen nicht
sequentialisieren.

Die in [Spe97] benutzte CC-Sperre sequentialisiert selbst kompatible Sperren,
weil bei jeder Sperranforderung der Reader/Writer—Lock |.rw schreib-gesperrt

In [Spe97] wird die CC-Sperre nicht separat betrachtet, sondern direkt im OCB verankert.
Die hier genannte Definition ist aus der OCB-Definition extrahiert.

3Der Gruppensperrmodus entspricht in etwa dem “stirksten” vergebenen Sperrmodus auf
der CC-Sperre. Dazu fiihrt man eine partielle Ordnung < auf den Sperrmodi ein: IS<S, IX,
SIX
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wird. Spengler gibt in seiner Arbeit eine Linge des kritischen Abschnitts von
60 Instruktionen an. Dies ist nicht sonderlich viel. Betrachtet man aber zum
Beispiel eine Relation R, die von jeder Transaktion mit einer Warnsperre belegt
wird, ergeben sich erhebliche Laufzeit-Nachteile dieser CC-Sperre. Denn fordern
2000 Prozessoren gleichzeitig eine Warnsperre auf R, so muf} der letzte Prozes-
sor 2000 - 60 = 120.000 Instruktionen warten, bis er den Reader/Writer-Lock
bekommt — obwohl alle Prozessoren kompatible Sperren gefordert haben.

Bei Transaktionsende miissen die Sperren wieder freigegeben werden. Dazu for-
dern die Prozessoren wieder eine Sperre auf l.rw. Der Prozessor, der die CC-
Sperre als erster setzen konnte, mufl nun jedoch auf den fairen Reader/Writer-
Lock |.rw warten, falls noch nicht alle Sperranforderungen bearbeitet sind. Somit
stellen die 120.000 Instruktionen (ca. eine halbe Sekunde, vgl. Kapitel 3) eine
untere Schranke fiir die Transaktionsdauer und damit eine obere Schranke fiir
den Transaktionsdurchsatz im schlimmsten Fall dar.

Die neue CC-Sperre kann Sperranforderungen in weniger als 100 Instruktionen
ausfithren, wenn nicht auf inkompatible Sperren gewartet werden muf}. Muf}
auf die angeforderte Sperre nicht gewartet werden, so benétigt eine komplette
Sperranforderung iiber die Funktion db_lock() inklusive fix()-Aufruf, LCBLIST
durchsuchen etc. (sieche Abschnitt 5.3) zwischen 400 und 600 Instruktionen.
Die neue Concurrency-Control ist in bestimmten Situationen also ungefihr um
einen Faktor 200 schneller, als die Concurrency-Control von Spengler (=600 zu
~120.000 Instruktionen). Eine solche Situation tritt zum Beispiel beim TPC-
B-Benchmark auf (siehe nichstes Kapitel), wo jede Transaktion jede Relation
im IX-Modus sperrt.

5.5 Deadlocks

Im PRAM-Datenbanksystem kénnen, wie bei den meisten anderen Datenbank-
systemen auch, zyklische Wartesituationen entstehen. Diese zyklischen Wartesi-
tuationen sind als Deadlocks bekannt. In diesem Abschnitt wird der Deadlock-
Begriff definiert und die Concurrency-Control wird um eine Deadlock-Erken-
nung erweitert. Wir beweisen die Korrektheit der Deadlock-Erkennung.

5.5.1 Definitionen

Es sei an die Aufteilung jeder Sperranforderung in zwei Phasen und die Defi-
nition von auf Sperre warten und Sperre halten erinnert (Abschnitt 3.6.3). Wir
benutzen diese Definitionen auch fiir CC-Sperren. Im folgenden bezeichne C
immer die Anzahl der Prozessoren.

Definition 5.19 (Wartegraph) Seien P und P’ Prozessoren, [ eine CC-Sper-
re, und ¢ und 1 seien zueinander inkompatible Sperrmodi. Zu einem Zeitpunkt
t warte P’ auf eine p-Sperre auf [, und P halte eine 9-Sperre auf . Wir sagen,
daB Prozessor P’ zum Zeitpunkt ¢ auf P wartet, geschrieben P’ <! P.

Der Wartegraph zum Zeitpunkt ¢ ist ein gerichteter Graph W' = (V, E*) mit
Knotenmenge V und Kantenmenge E?. Die Menge V ist gleich der Menge der
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Prozessoren {0,...,C — 1}. Die Kantenmenge wird definiert durch
(P',P) € E':«= P' <'P.

Man beachte, daf fiir jeden Prozessor P zu zu jedem Zeitpunkt hochstens eine
CC-Sperre existiert, auf die P wartet (busy-waiting).

Definition 5.20 (Deadlock) Ein Prozessor P befindet sich zum Zeitpunkt ¢
im Deadlock, wenn der Wartegraph W einen Zyklus (P = Py, P, ... P, = P)
(das heifit P = P, <! P, <! ... <! P,, = P) besitzt, in dem P vorkommt
(O.B.d.A. steht P = P, an erster Stelle in diesem Zyklus).

Ein Prozessor P hingt zum Zeitpunkt ¢ von einem Deadlock ab, wenn es
in W' einen Pfad P —3,, P’ gibt, und P’ befindet sich zum Zeitpunkt ¢ im
Deadlock.

Lemma 5.21 Befindet sich P zum Zeitpunkt ¢ im Deadlock, und werden keine
Sperranforderungen abgebrochen, so befindet sich P auch zu jedem Zeitpunkt
t > ¢ im Deadlock.

Beweis: Wir zeigen die Aussage durch Induktion iiber ¢'.
Induktionsanfang t' = t: gilt nach Voraussetzung

Induktionsschritt ' — 1 — t': Angenommen, P befinde sich zum Zeitpunkt #'
nicht mehr im Deadlock. Dann wiirde der zum Zeitpunkt ¢ — 1 existierende
Wartegraphen-Zyklus (P = Py, Py, ..., P, = P) zum Zeitpunkt ¢’ nicht mehr
existieren. Also ist mindestens eine Kante (P}, P;+1) beim Ubergang von EY 1
zu EY verschwunden; sei [ die CC-Sperre zu dieser Kante. Zum Zeitpunkt ¢/
wartet P; also nicht mehr auf [, oder P;; hilt seine Sperre auf [ nicht mehr.

Wir betrachten zunichst die zweite Moglichkeit. Zum Zeitpunkt ¢ — 1 war Pjq
noch in Phase 1 seiner Sperranforderung und wartete dort auf P, 9; demnach
kann Pj, 1 zum Zeitpunkt ¢’ die Sperrfreigabe fiir [ nicht begonnen haben (busy-
waiting). Deswegen hélt Pji; zum Zeitpunkt ¢’ noch immer die Sperre auf /.

Nun zu der Moglichkeit, dal P; nicht mehr wartet. Zum Zeitpunkt ¢’ — 1 befand
sich P; in Phase 1 der Sperranforderung fiir I. Zum Zeitpunkt ¢’ hilt Pjyq {
gesperrt; P; hingt also noch von Pj; ab (Satz 5.2) und befindet sich demnach
noch in Phase 1, da die Sperranforderung von P; nicht abgebrochen wurde. P;
wartet also noch auf . Widerspruch. |

Nur wegen dieses Lemmas sind Deadlocks von Interesse. Das Lemma sagt aus,
daB Deadlocks nicht von selbst “verschwinden” und daher eine sich in einem
Deadlock befindende Transaktion nicht terminiert. In Datenbanksystemen wird
dieses Problem iiblicherweise durch eine Deadlock-Erkennung gelost, die bei ei-
nem gefundenen Deadlock den Zyklus durch Abbruch (mindestens) einer Trans-
aktion aufbricht. Im folgenden beschrinken wir uns auf das Auffinden von Dead-
locks und vernachlissigen den Abbruch von Transaktionen.
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5.5.2 Erkennung von Deadlocks

Die Definition von Deadlocks legt es nahe, zur Deadlock-Erkennung eine Zyklen-
Suche im Wartegraphen auszufiihren. Eine Zyklen-Suche kann effizient durch
Tiefensuche (Depth-First-Search, DF'S) ausgefithrt werden [CLR90, Kap 23.3f].
Dieser Ansatz zur Deadlock-Erkennung ist allgemein bekannt und wird haufig
verwendet. In Datenbanksystemen fiir massiv-parallele Architekturen wie die
SB-PRAM stellt jedoch die Verwaltung des Wartegraphen ein Problem dar.
Wiirden wir den Graphen in der iiblichen Adjazenzlisten-Darstellung im Spei-
cher halten, miiiten Anderungs- und Lese-Zugriffe auf die Adjazenzlisten durch
Sperren getrennt werden*. Dadurch wiirden wir aber den Gewinn durch die neue
CC-Sperre wieder zerstoren, da die Wartegraph-Verwaltung Zugriffe sequentia-
lisieren wiirde.

Im PRAM-Datenbanksystem wird der Wartegraph daher nur “implizit gespei-
chert”. Wir benutzen die Idee der Adjazenzmatrizen, berechnen allerdings v <!
u, anstatt den Matrixeintrag (v, u) auszulesen. Die Knotenmenge ist gleich der
Prozessormenge und &ndert sich daher nicht, muf} also nicht gespeichert wer-
den. Eine Traversierung der Knotenmenge ist mit einer einfachen “for v=0 to
C-1"-Schleife moglich.

Quelltext 5.1 Erste Version der Funktion dfs_findcycle
dfs_findcycle(v)

node v;
{
(1) status[v] := besucht
(2) foreach u > v / [traversiere zu v adjazente Knoten
if (status[u] = nicht_besucht)
(3) dfs_findcycle(u)
else if (status[u] = besucht)
if (u = mylD)
4) Prozessor mylD befindet sich im Deadlock,

synchronisiere alle beteiligten Prozessoren und
breche eine Transaktion ab.

status|v] := abgeschlossen

return;

Quelltext 5.1 zeigt Pseudo-Code fiir eine erste Implementierung von DFS. Diese
wird spéter gedndert. Der Prozessor, der DFS ausfiithrt, habe die Nummer mylD.
Jeder Knoten v wird mit einer Komponente status[v] versehen. In diesem Feld
wird gespeichert, ob der Knoten schon “besucht” wurde (vgl. [CLR90]). Die
status-Komponente aller Knoten wird vor jeder Zyklensuche mit nicht_besucht
initialisiert. Wahrend der Zyklensuche &dndert sich der Status eines Knoten
zunichst auf besucht, abschliefend auf abgeschlossen. Damit mehrere Prozes-
soren gleichzeitig eine Zyklensuche ausfithren kénnen, hat jeder Prozessor eine
private Version des Feldes status] ].

4Zumindest gilt das fiir die offensichtliche Implementierung der Graphen-Routinen.
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Bei einer Tiefensuche werden von einem Knoten v aus alle zu v adjazenten
Knoten u, u > v, besucht. Falls ein Knoten » mit u > v existiert, der schon
besucht, aber noch nicht abgeschlossen wurde (u.status = besucht), wurde ein
Zyklus gefunden und eine Transaktion mufl abgebrochen werden.

Die foreach-Schleife in Zeile 2 wird iiblicherweise durch eine Traversierung der
Adjazenzliste des Knoten v implementiert. Wie oben erklirt, werden in der
PRAM-Implementierung diese Adjazenzlisten nicht gespeichert. Die foreach-
Schleife kann jedoch durch folgendes Programmfragment ersetzt werden:

Quelltext 5.2 Implementierung der foreach-Schleife
for u=0 to C-1
ifu>v
do something

Es muf} nun geklirt werden, wie die Bedingung u > v iiberpriift werden kann.
Dazu fithren wir zunichst fiir jeden Prozessor P; eine Variable waitfor[i] vom
Typ “Zeiger auf CC-Sperre” sowie eine Variable waitmode[ile {X,S,IX,IS,SIX}
ein. Wartet Prozessor P; auf eine ¢-Sperre auf |, so ist waitfor[i]=| der Zeiger auf
die CC-Sperre. Weiterhin ist waitmode[i]=¢p. Wartet P; auf keine Sperre, so ist
waitfor[ij=PSEUDO und waitmode[i] nicht spezifiziert. PSEUDO ist ein Zeiger
auf eine “Pseudo-Sperre”, die noch erkliart wird.

Wir erweitern auerdem die Definition der CC-Sperre (siehe Definition 5.1) um
ein Feld mode][ |, so daB fiir jeden Prozessor P; und jede CC-Sperre | in |.mode][i]
der Sperrmodus von Prozessor P; auf | gespeichert wird. Hilt Prozessor P; die
Sperre | nicht gesperrt, so wird |.mode[i]:=frei gesetzt.

Der Zeiger PSEUDO zeigt auf eine CC-Sperre, die von keinem Prozessor ange-
fordert wird, und fir die PSEUDO.mode[i]=frei fiir alle Prozessoren P; gilt. Alle
Sperrmodi sind zu frei kompatibel.

Bemerkung: Um die sechs Moglichkeiten (frei und 5 Sperrmodi) fiir mode][i]
zu kodieren, werden 3 Bit beno6tigt. Damit kann man in einem Wort der
Lange 32 Bit fiir 10 Prozessoren den Wert von mode speichern. Die ein-
zelnen Bits in einem 32-Bit-Wort konnen dann mit syncor gesetzt und mit
mpand geléscht und gelesen werden. Diese Speicherzugriffe konnen seriali-
sierungsfrei ausgefithrt werden. Der Speicherverbrauch eines OCBs steigt
durch die Komponente mode[ ] in der CC-Sperre um C/10 = 2048/10 ~
205 Worte. Dies ist ein gewaltiger Overhead, da vorher die Gréfe eines
OCBs bei 15 Worten lag, jetzt bei 220 Worten. Der hierfiir benétigte
Speicher verringert die Grofle des Systempuffers. Es bleibt zu hoffen, dafl
der positive Effekt einer nicht unnétig sequentialisierenden Concurrency-
Control inklusive Deadlock-Erkennung den negativen Effekt des kleineren
Systempuffers iibertrifft.

Wir erweitern die Operationen der CC-Sperre cc_lock() und cc_unlock(), so da8
dort die Variablen und Komponenten waitfor, waitmode und mode gesetzt wer-
den (vgl. Quelltext 5.3 auf Faltblatt am Ende des Kapitels). Fiir die Zeile (15)
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wird dy in Quelltext 5.4 festgelegt. Die Zeile (12) wird zur Initialisierungs-Phase
der Sperranforderung gezdhlt. Die Phase 2 der Sperranforderung endet mit
Zeile (14). Die Zeilen (11),(15) und (16) werden also nicht zur Sperranfoderung
gezihlt. Die Freigabe einer Sperre beginnt erst mit Zeile (u2). Damit ergibt sich
die Definition 3.3 (auf Sperre warten, Sperre halten) zu

e P wartet auf eine @-Sperre auf der CC-Sperre [, wenn (12) begonnen
wurde, und sich die Sperranforderung noch in der ersten Phase befindet.

e P hilt eine p-Sperre auf [, wenn (/4) beendet wurde, und (u2) noch nicht
begonnen wurde.

Es ist nach Definition 4 > v genau dann, wenn es eine CC-Sperre [ gibt, so daf}
gilt:

1. Prozessor v wartet auf ¢-Sperre auf [
2. Prozessor u hilt 9-Sperre auf [
3. ¢ und 9 sind inkompatibel.

Prozessor v wartet auf l:=waitfor[v]. Mittels |.mode[u]=% und waitmode[v]=¢
sind die Bedingungen 2 und 3 leicht iiberpriifbar. Es ergibt sich Quelltext 5.4
als Programmfragment fiir den Adjazent-Test.

Lemma 5.22 Ein Prozessor P fiihre den Adjazenz-Test (Quelltext 5.4) aus, es
sei t der Zeitpunkt des Speicherzugriffs in Zeile (t1) und testerg das Ergebnis
des Tests. Dann gilt

testerg = TRUE = v <! w.

Beweis: Wir nehmen testerg = TRUE nach dem Test an. Dann gilt ¢ ist in-
kompatibel zu 1, und daher ist 9 #frei.

1. Es ist ¢ #frei=PSEUDO.mode[u] und daher gilt zum Zeitpunkt ¢ waitfor[v]
# PSEUDQO. Prozessor v muf} also eine Sperranforderung auf [ begonnen haben
und befindet sich zum Zeitpunkt ¢ zwischen Ende-(12) und Anfang-(14). Da zwi-
schen (14) und (16) mehr als d; V-Zeitpunkte vergehen, kann v zum Zeitpunkt
t + dy keine neue Anforderung begonnen haben, und v hat daher waitmode[v]
noch nicht verdndert. Zum Zeitpunkt ¢ + d; wird in Zeile (t2) also der Sperr-
modus ¢ gelesen, den v angefordert hatte.

2. Sei t + dy der Zeitpunkt, zu dem l.mode[u] aus dem gemeinsamen Speicher
gelesen wird. Es ist in Zeile (t4) ¢ # frei und damit zum Zeitpunkt ¢ + do
l.mode[u]=1#frei. Prozessor u hat also zum Zeitpunkt ¢ + do Zeile (16) schon
beendet, und da Zeile (15) > do V-Zeiteinheiten benotigt, hat u zum Zeitpunkt
t schon (/4) beendet. Damit hat u die Sperranforderung seit mindestens dy V-
Zeiteinheiten beendet. Jedoch hat u die Zeile (ul) zum Zeitpunkt ¢ + do und
damit erst recht zum Zeitpunkt ¢ noch nicht beendet und daher die Sperrfrei-
gabe noch nicht begonnen. Prozessor u hilt zum Zeitpunkt ¢ also eine 1)-Sperre
auf o.

3. Es ist ¢ zu 1 inkompatibel. Da u zum Zeitpunkt ¢ die 1-Sperre auf [ hilt
und v die Sperranforderung schon begonnen hat, hingt v vom Verhalten von u
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ab. Daher ist v noch in Phase 1 der Sperranforderung und wartet also auf u; es
gilt v <t u. |

Da das Programmfragment TEST keine Sprung-Befehle enthilt, ergeben sich
di und ds zu Konstanten, die direkt aus dem Maschinen-Code des Fragments
abgelesen werden kénnen. Man beachte, dafl hierin ein wesentlicher Vorteil des
PRAM-Modells liegt: jeder Befehl hat konstante Dauer. Bei der aktuellen Im-

plementierung ist do = 6- C.

Lemma 5.23 Fiir zwei Prozessoren P; und P, gelte P, <! P,. Die den Konflikt
verursachende CC-Sperre sei [. Der durch P; angeforderte Sperrmodus sei mit
¢ bezeichnet, der von P, gehaltene Sperrmodus sei 9. Weiterhin gebe es einen
Zyklus im Wartegraphen W', in dem die Kante (P, P;) vorkommt. Dann gilt
fiir ein (kleines) d € N zum Zeitpunkt ¢ + d und alle folgenden Zeitpunkte
mindestens bis zur Auflésung des Deadlocks:

waitfor[ P ] I
waitmode[P]

o.mode[P2]

@
(2

Beweis: Nach Definition von <! wartet P; auf eine (-Sperre fiir I. P; hat
also zumindest die Ausfithrung von (12) begonnen und wird daher nach kurzer
Zeit die Variable waitfor[P;] wie in der Behauptung setzen; waitmode[P;] wurde
bereits in Zeile (11) gesetzt. Prozessor P, hilt schon die ¢-Sperre auf [, ebenfalls
nach Definition von <’. Nach Definition von “Sperre halten” hat er Zeile (14)
schon ausgefiihrt und wird daher nach kurzer Zeit in Zeile (16) |.mode[P]=1
setzen.

Da sich die Prozessoren P; und P, im Deadlock befinden und demnach auf
Sperren warten, werden diese Variablen bis zum Ende des Deadlocks nicht mehr
verdndert (busy-waiting und Lemma 5.21). [ ]

Auch hier ergibt sich wie in der Bemerkung zu Lemma 5.22 die Konstante d
direkt aus dem Maschinen-Code der Programm-Fragmente: d =9 - C.

Wir mochten nun folgenden Satz iiber die Korrektheit der Deadlock-Erkennung
beweisen:

Satz 5.24 (Korrektheit) Sei P ein Prozessor. P fiithre eine Zyklensuche durch,
die mit dem Funktions-Aufruf dfs_findcycle(P) zum Zeitpunkt ¢ begonnen habe.
Dann ist die Deadlock-Erkennung korrekt, d.h.

1. befindet sich P zum Zeitpunkt t—d (d aus Lemma, 5.23) in einem Deadlock,
so findet der Algorithmus einen Deadlock, in dem P sich befindet (beachte:
P kann sich in mehreren Deadlocks gleichzeitig befinden).

2. jeder durch den Algorithmus gefundene Deadlock ist tatséchlich ein Dead-
lock, in dem P sich befindet.

Aussage 1 trifft lediglich mit Wahrscheinlichkeit 1 zu®.

SWenn der Leser von jetzt an fiir den Rest seines Lebens nur noch Miinzen wirft, ist es
nicht ausgeschlossen, daf} er niemals “Kopf” zu sehen bekommt. Es wird dem Leser allerdings
mit Sicherheit und nicht nur mit Wahrscheinlichkeit 1 langweilig werden.
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In der Form von Quelltext 5.1 ist der Algorithmus jedoch nicht korrekt, da
der Wartegraph sich wihrend der Zyklensuche dndert. Dazu betrachten wir
folgendes Beispiel:

Beispiel: Prozessor P fithrt eine Zyklensuche aus. Dabei findet er zu gewissen
Zeitpunkten t; < 19 < t3 den Zyklus:

P -<t1 Py -<t2 Ps -<t3 P

Dabei sei lg 3 die CC-Sperre, die den Konflikt zwischen P, und P3 verur-
sacht und [3; analog fiir P; und P;. Im Zeitintervall (t2,¢3) kann Prozes-
sor P3 die Sperre auf 3 3 freigeben, seine Transaktion beenden, eine neue
Transaktion beginnen und anschlieflend eine zu P; inkompatible Sperre
auf /3 ; anfordern. Dadurch erkennt Prozessor P; einen scheinbaren Zy-
klus, der zum Zeitpunkt 3 nicht existiert wegen P» 4 P3. Solche nur
scheinbaren Zyklen werden Phantom-Deadlocks genannt.

Ein Losung des Problems wire, die Deadlock-Erkennung nicht prozessor- son-
dern transaktionsorientiert durchzufithren. Damit ist gemeint, als Knoten des
Wartegraphen nicht Prozessoren sondern Transaktionen (bzw. ihre eindeutige
Transaktionsnummer) zu benutzen. Wird eine Transaktion beendet, wird der
Knoten und alle inzidenten Kanten aus dem Graphen geloscht. Bei Transakti-
onsbeginn wird ein neuer Knoten ohne inzidente Kanten eingefiigt. In diesem
Fall kénnte wegen des Two-Phase-Locking—Protokolls die Situation des Bei-
spiels nicht mehr auftreten. Man kann beweisen, daf} dies fiir die Korrektheit der
Deadlock-Erkennung geniigt, sofern es keine spontanen Transaktionsabbriiche
gibt ([BHGS87, Seite 81]). Solche spontanten Transaktionsabbriiche kénnen zum
Beispiel durch Ausfall eines Knotens in einem verteilten System oder durch die
Verletzung einer Konsistenzbedingung hervorgerufen werden.

Wir wihlen hier jedoch einen anderen Weg zur Losung des Problems, da ei-
ne transaktionsorientierte Deadlock-Erkennung schwieriger zu implementieren
ist; man denke zum Beispiel an die Felder waitfor[ | und waitmode[ |, die dann
nicht durch die beschriankte Prozessornummer indiziert werden, sondern durch
eine (zumindest theoretisch) unbeschrinkte Transaktionsnummer. In diesem
Fall wiirde sich eine Implementierung der Felder als Hash-Tabellen anbieten;
dies fithrt bei parallelen Zugriffen zu Schwierigkeiten. Aulerdem wiirde sich bei
einer transaktionsorientierten Deadlock-Erkennung die Knoten-Menge V des
Wartegraphen dndern, was bei der Implementierung ebenfalls zu Schwierigkei-
ten fithren kann.

Die hier verwendete Losungsidee ist, jeden durch den Algorithmus gefundenen
Zyklus nochmals in umgekehrter Reihenfolge zu durchlaufen. Gelingt das, so
garantiert das folgende Lemma die tatséchliche Existenz eines Deadlocks.

Lemma 5.25 Es gelte fiir Prozessoren F;, 1 < ¢ < k, und Zeitpunkte t; < to <
I3 <... <t

P %tk Py <tk_1 Ps <tk_2 - <t3 P, <t2 Py %tl P
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und Prozessor P; gebe keine Sperren frei. Dann gilt auch
P -<tk P -<tk P -<tk - -<tk P4 -<tk P -<tk Py,

es “verschwinden” also keine Abhingigkeiten wie im Beispiel. Insbesondere be-
finden sich die Prozessoren unter diesen Voraussetzungen zum Zeitpunkt t; im
Deadlock.

Beweis: Setze Py 1 := P;. Die Behauptung folgt dann durch Induktion iiber
i=k+1,...,1 wie folgt:

Induktionsanfang i = k + 1: P; gibt nach Voraussetzung keine Sperre frei und
demnach mufl P;_; zum Zeitpunkt ¢; noch immer auf P; warten. Insbesondere
gibt P;_; ebenfalls keine Sperre frei (busy-waiting).

Induktionsschritt 1 — i — 1: im Wortlaut wie der Induktionsanfang. |

Dieses Lemma erméglicht uns, den DFS-Algorithmus zu modifizieren, so dafl
wir den Satz beweisen kénnen. Quelltext 5.5 zeigt die verdnderte Version der
Funktion dfs_findcycle(). Wir werden die Anderungen nach und nach erkliren.
Zeile (3) und die Anderungen an der Funktion cc_lock() werden im niichsten
Abschnitt erklart. Wir argumentieren im folgenden iiber einen Prozessor P, der
die Tiefensuche ausfiihrt. Dieser habe die Nummer mylD.

Beweis Aussage 2 des Satzes. Wir nehmen an, der DFS-Algorthimus (Quell-
text 5.5) findet durch den beschriebenen Adjazenz-Test (Quelltext 5.4) und
Lemma 5.22 einen “Zyklus” P = P, <t Py <t ... <tm-1 P = P. Bevor eine
Transaktion abgebrochen wird, iiberpriift Prozessor P diesen Pfad nochmals
von P, riickwirts zu P, laufend (Zeile 5). Ist dieser Pfad nicht mehr vorhan-
den, so hat P einen Phantom-Deadlock gefunden und beginnt die Zyklensuche
erneut (6). Andernfalls ergibt sich durch die Uberpriifung des Pfads die Situa-
tion des Lemmas, so daB nach der Uberpriifung des Pfads zu einem Zeitpunkt
tgilt: P = P, <P <t <t P,, = P. Fiir die Anwendung des Lemmas
ist zu beachten, dafl P selbst die Zyklensuche durchfiihrt, wihrenddessen also
keine Sperre freigegeben hat. Die Prozessoren befinden sich also zum Zeitpunkt
t’ tatsdchlich im Deadlock; dies ist in Zeile (7) erkannt und wird dort behandelt.
Damit ist Teil 2 des Satzes bewiesen.

Es bleibt Aussage 1 zu beweisen. Wir nehmen im folgenden an, daf§ Prozessor
P sich zum Zeitpunkt ¢ — d in einem Deadlock befindet, und dafl P die Zyklen-
suche durch den Aufruf dfs_findcycle(P) zum Zeitpunkt ¢ beginnt. Es kann nun
passieren, dal P einen Phantom-Deadlock findet, so dafl der “Riickwérts-Test”
in Zeile (5) von Quelltext 5.5 fehlschligt. Die Tiefensuche wird dann in Zeile
(6) abgebrochen und neu gestartet. Dies kann sich (zumindest theorethisch)
unendlich oft wiederholen, so da} P niemals den Deadlock findet, in dem er
selbst hingt.

Dieses Problem l6sen wir durch einen Trick: die foreach-Schleife in Zeile (2)
legt nicht fest, in welcher Reihenfolge die adjazenten Knoten besucht werden.
Die Reihenfolge ist fiir die Tiefensuche unererheblich. Wir kénnen daher das
Programm-Fragment in Quelltext 5.2 durch das Programm-Fragment 5.6 erset-
zen.
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Beweis Aussage 1 des Satzes. Die Zyklensuche beginne zum Zeitpunkt .
Sei (P = Py, Py,...,Py_1,P, = P) ein Zyklus im Wartegraphen W!~¢. Bevor
der Deadlock zum Zeitpunkt ¢g in Zeile (7) aufgelést wird (wenn er iiber-
haupt aufgelost wird), ist er nach Lemma 5.21 ebenfalls in allen Wartegraphen
WY tF > ' >t — d, vorhanden.

Die Kanten des Deadlocks werden daher vom Adjazenz-Test (Quelltext 5.4)
erkannt wegen Lemma 5.23. Prozessor P beginnt die Tiefensuche bei Knoten
P. Mit einer Wahrscheinlichkeit von mindestens p := 1/C wird in Quelltext 5.6
eine Permutation mit 7(0) = P, gewihlt und bei der Zyklensuche als néchster
Knoten P; besucht. Von dort aus wird analog mit Wahrscheinlichkeit minde-
stens p der Knoten P, besucht, u.s.w.. Insgesamt wird mit Wahrscheinlichkeit
mindestens pges = p¥ ohne “Umwege” direkt der Pfad (P, ..., Px—_1, P) ge-
nommen und damit der Zyklus gefunden. Die Wahrscheinlichkeit, daf es genau
m > 0 erfolglose und wegen nur scheinbaren Zyklen abgebrochene Durchliufe
gibt, bevor der Zyklus gefunden wird, ist somit kleiner als

p(m) ‘= Pges * (1 _pges)m-

Die Wahrscheinlichkeit, dafl der Zyklus mit héchstens m Fehlversuchen gefun-
den wird, ist somit

p(<m) = Y pi)
i=0

m .
= Zpges : (1 _pges)z
=0

S L ey
9¢s 1- (1 _pges)
= 1-— (]. —pges)m+1
~——

<1

(geom. Summe)

In dieser Abschitzung ist der Erwartungswert der Fehlversuche, wie man leicht
nachrechnet, 1/pges. Bei der iiblichen Zykluslinge 2 und C=2000 Prozessoren
ergibt sich der Erwartungswert also zu 4 Millionen. Es ist fiir diesen Fall auch
leicht zu iiberpriifen, daf p(< 18 - 108) < 0.99 < p(< 19 - 10°%). Im schlimm-
sten Fall braucht der Algorithmus nach dieser Abschitzung also horrend viele
Durchliufe, bis er den Deadlock findet. Man beachte jedoch, daf es sich bei
dieser Abschétzung um eine extreme Worst-Case—Abschitzung handelt.

Bemerkung: Das beschriebene Problem der Phantom-Deadlocks ist in der
Literatur bekannt als phantom deadlock problem und ist gelost [BHGS87,
Seite 80f][AD90], wird jedoch nicht in allen Publikationen genannt [GR93,
Spe97]. Insbesondere hat Spengler dieses Problem bei seiner Implemen-
tierung fiir die SB-PRAM iibersehen. Die vorgestellte Losung scheint neu
zu sein.
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5.5.3 Verkniipfung der Deadlock-Erkennung und der CC-Sperre

Es bleibt zu erkliren, wie die vorgestellte Deadlock-Erkennung und die bisher
entworfene Concurrency-Control verkniipft werden, und wann eine Zyklensuche
durchgefithrt wird.

Wir nehmen dazu zunichst an, dal ein PRAM-Prozessor mehrere Prozesse
ausfithren kann, die sich gegenseitig abbrechen kénnen. Wir nehmen an, Prozes-
sor P fordert eine Sperre an. Dann kann P in einem Prozef die Sperre anfordern
wie bisher, und in einem zweiten Prozel die Zyklensuche durchfithren. Erhélt
der erste ProzeB die Sperre, kann er die Zyklensuche abbrechen und P setzt
die Bearbeitung wie bisher fort. Findet umgekehrt der zweite Prozefl bei der
Zyklensuche einen Deadlock, so daf} die Transaktion von P abgebrochen werden
soll, so kann dieser Prozefl den ersten Prozel und somit die Sperranforderung
abbrechen.

Das PRAM-Programmiersystem und das Betriebssystem PRAMOS unterstiit-
zen die Abarbeitung mehrerer Prozesse durch einen Prozessor nicht. Fiir den
speziellen Fall der Deadlock-Erkennung 148t sich dieses Problem aber durch eine
Technik namens Interleaving 16sen. Wir fithren die Prozesse quasi-parallel aus,
indem wir in der Funktion dfs_findcycle() (zweiter ProzeB) regelmiflig einige
Befehle des ersten Prozesses ausfithren. In Zeile (3) von Quelltext 5.5 wird vor
jedem Schritt der Tiefensuche ein Teil der Zeilen (13) bis (16) der iirspriinglichen
cc_lock()-Funktion (Quelltext 5.3) ausgefiihrt. Ist nach der Ausfithrung dieses
Teils die angeforderte Sperre erhalten, wird durch einen goto-Sprung zur Zeile
(9) die Zyklensuche abgebrochen und die Bearbeitung der Transaktion fortge-
setzt. Soll die Transaktion von P abgebrochen werden, wird dies durch einen
Sprung zu Zeile (10) eingeleitet.

Im Falle des Transaktionsabbruchs werden die bisherigen Anderungen riick-
gingig gemacht (ein sogenannter Rollback). Dieser Teil des DBS ist noch nicht
implementiert, da er wesentlich von der noch nicht vorhandenen Logging/Re-
covery—Control abhingt.

Der untere Teil von Quelltext 5.5 zeigt die endgiiltige Version der cc_lock()-
Funktion. Diese besteht nun aus den Initialisierungs-Zeilen (11) und (12) wie in
Quelltext 5.3 und einer Endlos-Schleife, in der die Zyklensuche vorgenommen
wird. Aus der Zyklensuche wird die Sperranforderung durch den beschriebenen
Sprung zur Zeile (9) oder (10) beendet bzw. abgebrochen.

Man sieht leicht, dafl sich an den Beweisen des vorherigen Abschnittes durch
die neue Funktion cc_lock() nichts dndert.
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Kapitel 6

SQL-Parser und TPC-B

In diesem Kapitel soll gezeigt werden, wie mit den in [Spe97] und dieser Arbeit
entworfenen Komponenten der TPC-B-Benchmark [Rab92, Gra93] ausgefiihrt
werden kann. Dazu erklidren wir im folgenden Abschnitt einen einfachen Parser
fiir den hier benutzten SQL-Teil. AnschlieBend geben wir einen Uberblick iiber
den TPC-B-Benchmark. Abschliefend werden Messungen gezeigt.

6.1 SQL-Grammatik und Parsing

Abbildung 6.1 zeigt die SQL-Grammatik, die vom PRAM-Datenbanksystem un-
terstiitzt wird. Aus dieser Grammatik wird mit Hilfe der Unix-Programme lex
und yacc [LMB92] ein Parser generiert. Dieser Parser erzeugt aus dem Quelltext
einer Transaktion den Ableitungsbaum der Transaktion. Aus diesem Ableitungs-
baum wird ein PRAM-C-Programm erzeugt, welches die Transaktion abarbei-
tet. Dieses Programm benutzt die Schnittstellen der Datenbank-Komponenten
aus [Spe97] und dieser Arbeit. Zum Beispiel konnte in diesem C-Programm
eine Sperre mittels der Funktion cc_lock() angefordert werden oder die Such-
funktion eines BT-Baum ausgefiihrt werden. Das C—Programm, das aus dem
Ableitungsbaum generiert wird, wird mit dem Compiler pgcc kompiliert, wobei
die Datenbankkomponenten als Bibliothek an das Programm gelinkt werden.
Das Ergebnis ist eine auf der SB-PRAM ausfiihrbare Datenbank-Anwendung.

Die Grammatik in Abbildung 6.1 entspricht einem sehr kleinen Teil von SQL
(siehe [MS93]). Der Parser wurde jedoch so implementiert, daf§ die unterstiitzte
Grammatik leicht erweiterbar ist.

6.2 Der TPC-B-Benchmark

Der Benchmark TPC-B [Rab92, Gra93] des Transaction Processing Performan-
ce Council (TPC) ist ein weitbekannter Benchmark, der 1995 vom TPC fiir
veraltet erklirt wurde. Er wurde ersetzt durch den neuen Benchmark TPC-C.
Fiir die SB-PRAM soll trotzdem zunichst der TPC-B-Benchmark wegen seiner
Einfachheit verwendet werden.

Beim TPC-B-Benchmark geht es um die Modellierung einer Bank. Die Bank
hat n Filialen (branch), die in der Relation BRANCHES verwaltet werden. In
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(Transaktion) —  BEGIN WORK;
(Statement-List)
COMMIT WORK;
(Statement-List) — (Statement); |
(Statement); (Statement-List)
(Statement) —> (Update-Statement) | (Insert-Statement)
(Update-Statement) — UPDATE (Rel-Name) SET (Set-List)
WHERE (Where-Clause)
(Rel-Name) —>  (String)
(Set-List) —  (Set-Statement) |
(Set-Statement), (Set-List)
(Set-Statement) —  (Attribut) = (Ausdruck)
(Attribut) —  (String)
(Attribut-Liste) —  (Attribut) | (Attribut), (Attribut-Liste)
(Variable) —  $(String)
(Wert) —  (Integer) | (Variable)
(Wert-Liste) —  (Wert) | (Wert), (Wert-Liste)
(Ausdruck) —  (Wert) | (Attribut) |
(Ausdruck) [+, —, *, =] (Ausdruck)
(Where-Clause) —  (Attribut) = (Varlable)
(Insert-Statement) — INSERT INTO (Rel-Name) ((Attribut-Liste))

VALUES ((Wert-Liste))

Abbildung 6.1: SQL-Grammatik

Das Unix-Programm yacc sorgt fiir die korrekte Priorisierung der Operatoren
+,—, %, +. Die Nicht-Terminale (Integer) und (String) werden vom Programm
lex erkannt.

jeder Filiale gibt es 10 Kassierer (teller). Die Kassierer aller Filialen werden
in der Relation TELLERS verwaltet. Weiterhin gibt es zu jeder Filiale 100.000
Konten (account); die Konten aller Filialen werden in der Relation ACCOUNTS
gespeichert. Abschliefend gibt es noch eine Relation HISTORY, in der Zah-
lungsvorginge protokolliert werden. Tabelle 6.1 zeigt die Relationsschemata
der einzelnen Relationen. Die Attribute filler in den Tabellen haben keine Be-
deutung, sind aber durch die Banchmark-Spezifikation vorgeschrieben, um die
Datensétze kiinstlich zu vergroflern.

Gemessen wird beim TPC-B-Benchmark, wieviele Transaktion pro Sekunde
ausgefithrt werden kénnen. Die Anzahl der Transaktionen pro Sekunde wird
mit tpsB bezeichnet. Die Anzahl n von Filialen muf} gleich ¢psB sein.

Die TPC-B-Transaktion ist in Quelltext 6.1 dargestellt. Die Transaktion ist
von den Parametern Aid, Bid, Tid und Delta abhingig. Diese Transaktions-
Parameter werden mit einem in der Benchmark-Spezifikation beschriebenen
Verfahren bestimmt. Weiterhin stellt das Datenbanksystem jeder Transaktion
die Variablen Date, Time und ProclD (Processor-ID) zur Verfiigung.
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Relation Attribute ~ Wertebreich Kommentar
BRANCHES BranchlD  integer Identifizierungs-Nummer der Filiale
Balance integer
filler char(92) Auffiillen auf 100 Byte Linge
TELLERS TellerlD integer Identifizierungs-Nummer des Kassierers
BranchlD  integer Filiale, zu der der Kassierer gehort
Balance integer
filler char(88) Auffiillen auf 100 Byte Linge
ACCOUNTS AccountID integer Kontonummer
BranchlD  integer Filiale, zu der das Konto gehort
Balance integer Betrag des Kontos
filler char(88) Auffiillen auf 100 Byte Linge
HISTORY BranchlD  integer
TellerlD integer
AccountID integer
Delta integer
Date integer Datum bei Transaktionsbeginn
Time integer Uhrzeit bei Transaktionsbeginn
ProclD integer Nummer des Prozessors, der die
Transaktion ausfiihrt
filler char(22) Auffiillen auf 50 Byte Linge

Tabelle 6.1: Relationsschemata der TPC-B-Relationen.

Unterstrichen sind die Primé&rschliissel-Attribute.

Quelltext 6.1 TPC-B-Transaktion
BEGIN WORK;

UPDATE ACCOUNTS SET Balance = Balance + $Delta
WHERE AccountID = $Aid;

UPDATE TELLERS SET Balance = Balance + $Delta
WHERE TellerID = $Tid;

UPDATE BRANCHES SET Balance = Balance + $Delta
WHERE BranchlD = $Bid;

INSERT INTO HISTORY (BranchID, TellerID, AccountID, Delta, Date, Time, ProcID)
VALUES ($Bid, $Tid, $Aid, $Delta, $Date, $Time, $mylD);

COMMIT WORK;

Die TPC-B—Transaktion entspricht der Einzahlung des Betrags Delta auf das
Konto Aid. Dazu werden neben dem Balance-Wert des Kontos auch die Balance-
Werte des Kassierers und der Filiale aktualisiert und abschlielend ein Eintrag
in die HISTORY-Tabelle geschrieben. Quelltext 6.2 zeigt Pseudo-Code fiir einen
Update-Befehl der TPC-B—Transaktion, wie er vom SQL-Parser erzeugt wird.
Dabei wird als Priméirindex ein BT-Baum angenommen.

In der Benchmark-Spezifikation wird gefordert, dal das Datenbanksystem das
ACID-Prinzip (siehe Abschnitt 2.4) befolgt. Wie in Abschnitt 3.7 erwéhnt,
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Quelltext 6.2 Update der ACCOUNT-Relation
1. Sperre die ACCOUNT-Relation im Modus IX.

2. Suche im BT-Baum nach der Seite, in der der Aid-Datensatz gespeichert ist. Sei
dies die Seite p. Sperre p exklusiv.

3. Suche in der Seite p nach dem Aid-Datensatz. Sei r ein Zeiger auf diesen Daten-
satz.

4. Suche im Systemkatalog nach der Position des Attributs Balance. Sei o diese
Position.

5. Setze r[o] = r[o] + Delta

verfiigt das PRAM-Datenbanksystem iiber keine Logging/Recovery—Kompo-
nente. Daher wird das Durabilty—Prinzip nicht befolgt. Wir ignorieren dieses
Manko im folgenden.

6.3 Messungen

Urspriingliches Ziel dieser Arbeit war es, den tpsB-Wert der SB-PRAM zu mes-
sen. Da jedoch bei Abschlufl der vorliegenden Arbeit die Festplatten-Treiber
noch nicht vollstindig waren, konnte der TPC-B-Benchmark nicht ausgefiihrt
werden. Wir messen daher hier nur die Pfadldnge (Anzahl der ausgefiithrten
Instruktionen) einer TPC-B-Transaktion, bei der keine Konflikte mit anderen
Prozessoren entstehen, und fiir die alle benétigten Seiten im Systempuffer lie-
gen. Weitere Messungen werden spéter als Technischer Bericht veroffentlich,
sobald die Festplatten-Treiber fertiggestellt sind (vermutlich Herbst 1999).

Als Zugriffspfade kénnen BT-Béume und Hash-Indizes verwendet werden. Die
HISTORY-Relation werden wir immer mit einem Hash-Index verwalten. Anson-
sten geben wir Messungen fiir BT-Biume und fiir Hash-Indizes an. Die Hohe
der BT-Biéume nehmen wir mit 2 fiir die Relation BRANCHES und 3 fiir TEL-
LERS an, eine Hohe von 4 fiir die Relation ACCOUNTS!. Auf Relationsebene
werden nur die nétigen Warnsperren gesetzt. Alle Daten werden auf Seitenebene
gesperrt (Modi S und X), auf Tupelebene gibt es keine Sperren.

Tabelle 6.2 zeigt Laufzeiten, wenn die Primérindizes durch BT-Béume realisiert
sind. Fiir das ACCOUNT-Update sind zum Vergleich die Schritte aus Quelltext
6.2 angegeben. Die Sperranforderungen zu Beginn der Transaktionsbearbeitung
haben leicht unterschiedliche Dauer. Dies liegt an der LCB-Liste LCBLIST (sie-
he Abschnitt 5.3), die vor der Bearbeitung der Anforderung durchsucht wird.
Im Laufe der Transaktionsbearbeitung wird diese ldnger, womit sich auch die
Suchzeiten in der Liste vergréflern. Daher muf fiir komplexe Transaktionen mit
vielen hundert Sperren die LCB-Liste vermutlich durch eine komplexere Such-
struktur (dynamische Hashtabelle [Meh84] 0.4.) ersetzt werden.

'Bei einem geschitzten Fiillgrad von 70% im BT-Baum [NM78] hat der Baum einen Ver-
zweigungsgrad von ungefihr 360. In einer Datenseite mit 70% Fiillgrad liegen 28 Datensitze.
Dann reichen die angegebenen Hohen der Biume fiir mehr als 10000¢tpsB aus.
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| Aktion | # Instr. | Kommentar |
IX-Sperre auf ACCOUNT 380 | Schritt 1 (siehe Quelltext 6.2)
IX-Sperre auf BRANCH 394
IX-Sperre auf TELLER 404
IX-Sperre auf HISTORY 420
ACCOUNT-Seite suchen 4120 | BT-Baum mit Hohe 4 durchlaufen, innere
Seiten S sperren, Blatt X sperren (Schritt
2)
Datensatz in Seite suchen 328 | (Schritt 3)
UPDATE ausfiihren 4 | (Schritt 4,5)
TELLER-Seite suchen 3326 | BT-Baum mit Hohe 3
Datensatz in Seite suchen 394
UPDATE ausfiihren 4
BRANCH-Seite suchen 2404 | BT-Baum mit Hohe 2
Datensatz in Seite suchen 364
UPDATE ausfiihren 4
HISTORY-Seite wihlen 40 | Hash-Funktion auswerten
Seite X sperren 508 | inklusive fix()
Datensatz einfiigen 598
Sperren freigeben 1496 | 14 Sperren freigeben
| > | 15188 |

Tabelle 6.2: TPC-B-Laufzeit mit BT-Biumen

| Aktion | # Instr. | Kommentar
ACCOUNT-Seite wihlen 40 | Hash-Funktion auswerten
ACCOUNT-Seite sperren 524 | inklusive fix()
TELLER-Seite wihlen 40
TELLER-Seite sperren 538
BRANCH-Seite wihlen 40
BRANCH-Seite sperren 552

Tabelle 6.3: Anderungen der TPC-B-Laufzeit durch Hash-Index

Tabelle 6.3 gibt Auskunft iiber die Anderungen an den Laufzeiten, wenn statt
B*-Biumen Hash-Indizes benutzt werden. Es #ndern sich im Vergleich zu Ta-
belle 6.2 nur die Zeilen, in denen eine Suche mittels BT-Baum bzw. mittels
Hash-Index ausgefithrt wird.

Insgesamt ergeben sich Pfadlingen von 15188 und 7072 Instruktionen, je nach
gewihlter Index-Form. Bei diesen Messungen musste der Prozessor wohlgemerkt
auf keine Sperre warten und alle benétigten Seiten lagen im Systempuffer.
Alle Zahlen in den Tabelle 6.2 und 6.3 unterliegen Schwankungen und kénnen
unter Umstidnden nicht genau reproduziert werden. Zum Beispiel hingt die
Dauer einer Suche im BT-Baum davon ab, wie dicht die Knoten besetzt sind.
Die Dichte der Knoten kann auf unterschiedlichen Pfaden durch den Baum
unterschiedlich sein. Auch die Linge der Hash-Listen in der Systempufferver-
waltung konnen schwanken. Bei mehreren Messungen waren die Schwankungen
jedoch so gering (max. 200 Instruktionen Unterschied, ungefihr 2%), daf§ die
angegebenen Zahlen zumindest als Schitzung Aussagekraft haben.
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Kapitel 7

Zusammenfassung und
Ausblick

Simulationen des TPC-B-Benchmarks in [GIJM195] haben gezeigt, dafl der an
der Universitdt Saarbriicken entwickelte Parallelrechner SB-PRAM fiir Daten-
bankanwendungen sehr geeignet ist. Ziel dieser Arbeit war es, die Simulations-
ergebnisse experimentell zu bestitigen. Dazu wurde das PRAM-Datenbank-
system, das im Rahmen mehrerer Diplomarbeiten [Gem95, Spe97] entwickelt
wurde, vervollstindigt. Da jedoch die Festplattentreiber fiir die SB-PRAM bei
Fertigstellung dieser Arbeit noch nicht vollstindig implementiert waren, konnte
der TPC-B-Benchmark noch nicht ausgefiihrt werden. Die Funktionsfihigkeit
des Datenbanksystems konnte jedoch weitestgehend ohne die Festplatten iiber-
priift werden, so dafl nach Fertigstellung der Festplattentreiber der TPC-B-
Benchmark ausgefiithrt werden kann.

Neben vielen kleinen Anderungen an den Basiskomponenten des Datenbanksy-
stems wurde im Rahmen dieser Arbeit die Concurrency-Control-Komponente
komplett neu entwickelt. Wesentlicher Bestandteil der Concurrency-Control-
Komponente ist die CC-Sperre, welche die fiir Granular Locking benétigten
Sperrmodi unterstiitzt. Zur Implementierung der CC-Sperre wurde ein neuer
Ansatz gefunden, bei dem die CC-Sperre durch eine Kombination mehrerer
Standard-Sperren aufgebaut wird. Da die verwendeten Standard-Sperren kom-
patible Sperranforderungen nicht serialisieren, werden auch in der CC-Sperre
kompatible Sperranforderungen nicht serialisiert. Dies ist ein wesentlicher Vor-
teil gegeniiber der iiblichen Implementierung [Spe97, GR93], weshalb auf der
SB-PRAM die Concurrency-Control in einigen Situationen um einen Faktor 200
beschleunigt wird. Diese Situationen treten bei Granular Locking regelméifig
auf. Die Korrektheit und Fairne3 der neuen CC-Sperre wurde bewiesen.

Die Concurrency-Control wurde um eine Deadlock-Erkennung erweitert, die es
den Prozessoren erlaubt, ohne Serialisierung den Wartegraphen nach Deadlocks
zu durchsuchen. Die Korrektheit der Deadlock-Erkennung wurde ebenfalls be-
wiesen.

Als neue Komponente wurde fiir das Datenbanksystem ein einfacher SQL-
Parser entwickelt. Dieser erlaubt die automatische Ubersetzung von SQL-An-
weisungen in C-Programme, die nach dem Kompilieren auf der SB-PRAM
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ausgefiihrt werden konnen. Der entwickelte Parser unterstiitzt nur einen klei-
nen Teil von SQL, der fir die Ausfithrung des TPC-B-Benchmarks nétig ist.
Der Parser wurde jedoch erweiterbar aufgebaut.

Auch ohne die Festplattenanbindung konnte die Pfadlinge (Anzahl der Instruk-
tionen) einer TPC-B-Transaktion gemessen werden, wenn keine Festplattenzu-
griffe notig sind, und nicht auf Sperren gewartet werden muf. Je nach ver-
wendeter Index-Form — unterstiitzt werden BT-Biéume oder Hash-Indizes —
ergeben sich Pfadlangen von = 15000 und ~ 7000 Instruktionen. Die gemessen
Pfadlingen entsprechen ungefihr den in [GIMT95] angegebenen Zahlen.

Ausblick

Nach Fertigstellung der Festplattentreiber (voraussichtlich Herbst 1999) muf
zunichst der TPC-B—Benchmark ausgefiithrt werden. Die Ergebnisse werden
verdffentlicht, sobald sie verfiigbar sind. Sollten die Ergebnisse wie erwartet gut
ausfallen, steht einer Erweiterung des Datenbanksystems nichts entgegen. Der
néchste Schritt wire dann, die komplexeren Benchmarks TPC-C und TPC-D
auf der SB-PRAM zu implementieren. Die fiir TPC-B entwickelten Basiskom-
ponenten kénnten dazu weiter verwendet werden. Allerdings muf fiir die kom-
plexeren Benchmarks vermutlich die Zuordnung von Transaktionen zu einzelnen
Prozessoren aufgelost werden, so dafl mehrere Prozessoren eine Transaktion ver-
arbeiten. Zum Beispiel konnten parallele Joins [Gem95] und paralleles Sortieren
[Gem95, GJR99] verwendet werden, um die Verarbeitung zu beschleunigen.
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Quelltext 4.1 Pseudo-Code fiir die Funktion fix()

PCB fix(rid, pid, prio)
unsigned integer rid, pid, prio;

{
1) listennr := hpa (rid, pid);
2) rw_lock(PAGEARRAY[listennr].lock, READER);
(3) suche nach (rid,pid)-PCB in PAGEARRAY/listennr] first
(4) if (gefunden)
Buffer—hit
(5) sei p der (rid,pid)-PCB
(6) sbp_mpadd(p.users, 1); /* fixiere Seite */
(7 p.clock := prio; *
(8) rw_unlock(PAGEARRAY/listennr].lock, READER);
9) return p;
(10) else
Buffer—miss
(11) rw_unlock(PAGEARRAY/listennr].lock, READER);
(12) new_pcb := get_pcb(); /* fordert freien Slot an */
(13) rw_lock(PAGEARRAY listennr].lock, WRITER);
(14) suche nach (rid,pid)-PCB in PAGEARRAY/listennr].first
(15) if (gefunden)  /* anderer Prozessor war schneller */
(16) sei p der (rid,pid)-PCB
(17) sbp_mpadd(p.users, 1); /* fixiere Seite */
(18) p.clock := prio; *
(19) rw_unlock(PAGEARRAY/listennr].lock, WRITER);
(20) put_pcb(new_pcb); /* gibt freien Slot zuriick */
(21) return p;
(22) else
(23) initiiere Laden der Seite von Festplatte
nach new_pcb.buf

(24) initialisiere new_pch /* u.a. Seite fixieren */

Initialisiere OCB (siehe Abschnitt 5.3)
(25) new_pcb.prio := prio; (*)
(26) setze new_pcb an den Listenanfang von

PAGEARRAY[listennr].first

(27) rw_unlock(PAGEARRAY/listennr].lock, WRITER);
(28) return new_pcb;




Quelltext 5.3 Die Funktionen cc_lock() und cc_unlock()

cclock(l,p) = waitmode[mylD]:=¢ (11)
waitfor[mylD]:=l (12)
cc_lock, ¢ (1) (13)
waitfor[mylD]:=PSEUDO (14)
warte [da/C] Runden (fiige 6 No-Operation-Befehle (15)
ein)
|.mode[myID]:=¢p (16)
cc_unlock(l,p) = I.mode[mylD]:=frei (ul)
cc_unlock, ¢ (1) (u2)
Quelltext 5.4 Implementierung des Adjazenz-Tests

V-Zeitpunkt des

Speicherzugriffs
TEST = [l:=waitfor[v] t (t1)
p:=waitmode[v] t+di (t2)
¥:=l.mode[u] t+da (t3)
testerg := ¢ inkompatibel zu ¥ (t4)

//Test iiber Table-Lookup




Quelltext 5.5 Funktionen dfs_findcycle() und cc_lock()

dfs_findcycle(v)

node v;

{
1) status|v] := besucht
2) foreach u > v / [traversiere zu v adjazente Knoten
3) fiihre einige Instruktionen

der cc_lock-Funktion, Zeilen (13)-(16) aus)
if (myID hat die Sperre erhalten)

goto (9)
if (status[u] = nicht_besucht)
4) dfs_findcycle(u)

status[u] := abgeschlossen
else if (status[u] = besucht)

if (u = mylD)
// scheinbarer Zyklus gefunden
(5) iiberpriife gefundenen Zyklus riickwirts
(6) falls Zyklus “verschwunden”, reinitialisiere
status| | und starte Zyklensuche neu
@) Prozessor mylD befindet sich im Deadlock,

synchronisiere alle beteiligten Prozessoren und leite
Abbruch einer Transaktion ein.
if (Transaktion von mylID soll abgebrochen werden)

goto (10)
else
(8) reinititalisiere status| ], starte Zyklensuche neu
return;
}
cclock(l,p)
(11) waitmode[myID]:=¢p
(12) witfor[mylD]:=I
forever
initialisiere status[ | := nicht_besucht
dfs_findcycle(mylD)
(9) return LOCK_OK
(10) return LOCK_DEADLOCK

Quelltext 5.6 Implementierung der foreach-Schleife

Wihle zufillig und gleichverteilt eine Permutation 7 der Zahlen {0,...,C — 1}
for u'=0to C-1
u:=m(u")
ifu>v
do something




