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Wstep

Jedna z najbardziej znanych i1 uzytecznych dziedzin informatyki sa bazy danych. Dzisiaj
informacja jest czyms$ ,,na wagg ztota” i to nie tylko w $wiecie biznesu, ale i w wielu innych
dziedzinach zycia. Stad tez czesto okresla si¢ wspolczesne pokolenie ,,spoleczenstwem
informacyjnym”. Konieczno$§¢ w zyciu codziennym gromadzenia, przetwarzania i wymiany
danych przyczynito si¢ do powstania systeméw komputerowych, ktére te wilasnie potrzeby
zaspakajaja.

Poczatkowo bazy danych byty proste, scentralizowane i jednodostgpowe. Stuzyly tylko do
przechowywania danych w strukturach zapewniajacych im nalezyty porzadek oraz do w miarg
czytelnej 1 wygodnej ich prezentacji. Jednak ,,zlo§liwo$¢ rzeczy martwych” oraz zasada, ze
»jesli co§ moze si¢ zepsuc¢ to na pewno si¢ zepsuje”’, szybko uswiadomita uzytkownikom i
tworcom baz danych konieczno$¢ wprowadzenia mechanizmow, ktore by zapewnito
bezpieczenstwo danych w sytuacji awarii. Nie chodzi tu o uszkodzenia mechaniczne
komputera. Nad zapewnieniem fizycznego bezpieczenstwa systemu komputerowego czuwaja
administratorzy 1 producenci poszczegoélnych urzadzen. Dzigki ich staraniom takie awarie
dzisiaj zdarzaja si¢ rzadko Duzo czgstszy problem stanowia awarie systemowe. Moga by¢ one
spowodowane btednym dzialaniem niedopracowanych operacji samej bazy danych, procesow
innych aplikacji dziatajacych na tym samym komputerze, czy wreszcie niedoskonato$cia
samego systemu operacyjnego.

Najbardziej newralgicznymi punktami dziatania bazy danych sa momenty, w ktorych
dokonywane sa operacje na danych, czyli ich modyfikacje, wstawianie czy usuwanie. Jesli
wlasnie w takiej chwili zdarzy si¢ awaria, wowczas uzytkownik nie wie, czy operacja zdazyta
si¢ wykona¢ do konca. Taka czeSciowo wykonana operacja moze powodowac zaburzenie
spdjnosci bazy danych, tworzy¢ konflikty natury logicznej ze strukturami czy z zatozonymi
wymaganiami i ograniczeniami bazy danych. Uzytkownik, ktory natknatby si¢ na tego rodzaju
sytuacj¢ musiatby wykona¢ dodatkowa pracg: sprawdzi¢ jakie zmiany dokonata ostatnia
operacja i dokona¢ korekty danych tak, by byty poprawne. Niestety, nie zawsze jest to proste i
nie zawsze uzytkownik posiada wystarczajaca wiedz¢ i uprawnienia by to uczynié. Dlatego
powstala konieczno$¢ dodania do systemOw zarzadzania bazami danych takich
mechanizmow, ktore gwarantowatyby, ze kazda zlecona operacja (lub zestaw operacji)

wykona si¢ w catosci albo nie wykona si¢ wcale. Dzigki tej gwarancji wiadomo, Ze stan bazy
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danych bedzie zawsze poprawny.

Mechanizm, ktéry rozwiazuje wyzej opisany problem, to transakcje oraz menadzer
transakcji, ktory nimi zarzadza. Przecigtny uzytkownik bazy danych nie ma pojgcia o ich
istnieniu, natomiast zaden administrator bazy danych nie wyobraza sobie, by ich moglo nie
by¢.

Kolejnym aspektem, ktory niejako automatycznie nasuwa si¢ przy tworzeniu bazy danych,
jest konieczno$¢ stworzenia takiego systemu, ktory pozwalalby na dostep do tych samych
danych jednoczesnie wielu uzytkownikom. W kazdej, nawet nie wielkiej firmie, instytucji,
czy organizacji, czesto si¢ zdarza, ze kilka osOb musi pracowa¢ w oparciu o te same dane i to
w tym samym czasie. Rozwiazanie, w ktorym kazda osoba posiadataby swoja kopie danych
jest bardzo nie praktyczne, gdyz kazda najdrobniejsza modyfikacja danych musiataby zostaé
dokonana na kazdej z kopii. Przesytanie aktualnej wersji danych do kazdego stanowiska
byloby bardzo uciazliwe i kosztowne. Rozwoj sieci umozliwit powstanie wielodostgpowej,
scentralizowanej bazy danych. W strukturze takiej dane przechowywane sa w jednym
miejscu,a uzytkownicy za pomoca sieci komunikuja si¢ z nimi i1 je modyfikuja. Dzigki temu
kazdy ma dostgp do aktualnej bazy danych. Nalezy si¢ jednak zastanowi¢, czy zezwolenie na
jednoczesny dostep wszystkich do tych samych danych jest w petni bezpieczne. Sytuacja, w
ktorej kilka osdb jednoczesnie chce czyta¢ i/lub modyfikowaé te same dane moze by¢
ktopotliwa.

Tym problemem roéwniez zajmuja si¢ transakcje. Pozwalaja one rozstrzygnaé, kiedy
jednoczesny dostep jest w ogdle mozliwy 1 w jaki sposob 1 w jakiej kolejnosci zezwala¢ na
odczyt 1 zapis informacji.

Niniejsza praca opisuje mechanizmy 1 algorytmy jakie powinny by¢ zaimplementowane w
bazie danych, by zapewni¢ poprawne dziatanie transakcji i by moglty one w pelni spetniac
swoja funkcje. Przedstawione zostana rézne problemy z jakimi programista transakcji moze
si¢ natkna¢ oraz rozne techniki ich rozwiazania. Celem pracy jest stworzenie wlasnego
systemu transakcyjnego do powstajacego zespolowego projektu ,,SBQLLite” - obiektowe;j
bazy danych — pod kierunkiem pana dr Piotra Wisniewskiego.

W pierwszym rozdziale wyjasni¢ czym wilasciwie jest transakcja i menadzer transakcji oraz
w jaki sposob przebiegaja rézne operacje w bazie danych. Zostanie poruszony problem
bezpieczenstwa systemu i automatycznego zachowania si¢ bazy po awarii. Przedstawig rézne
sposoby rozwigzania tego problemu oraz techniki usprawniajace dziatanie procesoOw

odtwarzajacych stan bazy po awarii.



Drugi rozdzial poswigcony zostanie wspotbieznosci w bazach danych, czyli zarzadzaniu
operacjami jednoczesnymi w systemach wielodostgpowych. Opisz¢ mechanizmy i algorytmy,
ktére pozwalaja na uporzadkowanie wszelkich dzialan dokonywanych na bazie danych,
rozstrzygajace ktore operacje, kiedy i gdzie moga si¢ wykonywaé. Ponadto przedstawie
rozwiazania problemow, ktére moga powstawa¢ w trakcie dziatania transakcji w systemie
wspotbieznym.

Trzeci rozdziat bgdzie dotyczy¢ czesci praktycznej pracy, czyli napisanego przeze mnie
sytemu transakcyjnego. Przybliz¢ podstawy teoretyczne catego projektu ,,SBQLLite” oraz
opisze konstrukcje menedzera transakcji. Uzasadni¢ wybdr zastosowanych przeze mnie

technik transakcyjnych oraz w jaki sposob rozwiazalam problemy implementacyjne.



1.Transakcje i mechanizmy odtwarzania

1.1.Transakcje

Pojecie transakcji jest jednym z podstawowych poje¢ dotyczacych baz danych.
Przecigtnemu cztowiekowi transakcja kojarzy si¢ z operacja finansowa. Najprostszym jej
przyktadem jest przelew pewnej kwoty pieni¢znej z jednego konta na drugie. W wyniku takiej
transakcji dokonywane sa nastgpujace operacje: odjecie od stanu konta pierwszego danej
kwoty, przestanie informacji o przelewie do drugiego konta i dodanie danej kwoty do stanu
drugiego konta. Ten bardzo prosty przyktad znajduje swoje odwzorowanie w $rodowisku baz
danych. Transakcja baz danych to nic innego jak ciag operacji majacych si¢ wykonywac na
danych z bazy. Operacjami moze tu by¢ zapis i odczyt danych oraz wykonywanie na nich
wszelakich obliczen. Istota transakcji jest grupowanie operacji i taczenie ich w pewna calos¢.
Czesto si¢ zdarza, ze dwie lub kilka operacji musi si¢ wykona¢ w okreslonej kolejnosci i
niedopuszczalne jest, zeby cho¢ jedna z operacji skladowych si¢ nie wykonata (tak jak w
transakcji finansowej nie moze si¢ zdarzy¢, zeby kwota z konta zostala odjeta a pdzniej nie
zostala dodana do konta drugiego). Dlatego zamyka si¢ je w catos¢ 1 dzigki temu gwarantuje,
ze albo wszystkie operacje si¢ wykonaja albo Zadna. Oto najczg$ciej spotykane definicje
transakcji:

Transakcja — operacja lub ciqg operacji wykonany przez jednego uzytkownika lub

program aplikacji odwotujqcy sie (czytajqcy lub modyfikujacy) do zawartosci bazy

danych. [2]

Transakcja to niepodzielny logicznie blok instrukcji.|3]

Transakcje moga by¢ niejawne lub jawne. Transakcje niejawne to takie, ktore odbywaja sig
bez wiedzy uzytkownika. W systemach, w ktorych ustawione jest ,,autozatwierdzanie”
(AUTOCOMMIT), kazde zapytanie stanowi oddzielng transakcj¢ niejawna. Transakcja jawna
to taka, ktora uzytkownik sam definiuje, czyli okresla blok instrukcji, jaki ma si¢ wykona¢ w
ramach jednej transakcji. W wigkszo$ci baz danych transakcja rozpoczyna si¢ stowkiem
BEGIN, a konczy si¢ wykonaniem jawnej instrukcji COMMIT lub ROLLBACK. Jesdli w
systemie nie zostato ustawione ,,autozatwierdzanie”, wowczas nie trzeba okresla¢ poczatku,
gdyz zatwierdzenie lub wycofanie transakcji jest jednocze$nie poczatkiem nastgpne;j.

Na razie jest wszystko proste. Jednak $wiat, w ktorym ,,zyja” transakcje jest dos$c



skomplikowany i niestety nie jest wolny od btedéw. W systemach baz danych jednocze$nie

wykonuje si¢ kilka lub kilkadziesiat transakcji, kilka z nich moze chcie¢ jednoczes$nie

operowa¢ na tych samych danych. Duzym problemem jest rowniez sytuacja, w ktorej w

trakcie trwania transakcji nastgpuje awaria systemu. Aby w wyniku dziatania transakcji w

bazie danych nie powstat ,,batagan” oraz by wszystkie mogly si¢ wykona¢ poprawnie, system

musi zapewni¢ by transakcje spetniaty tzw. wtasnosci ACID [1]:

niepodzielnos¢ (atomicity) — transakcja wykona si¢ albo w catosci albo wcale,

spojnos¢ (conmsistency) — zadna transakcja nie naruszy spdjnosci bazy, czyli pewnych
zwiazkow migdzy danymi (wigzy integralnosci) okreSlonymi przez klucze czy
ograniczenia takie jak: warto§¢ minimalna/maksymalna, unikalno$¢ wartosci itp.
izolacja (isolation) — kazda transakcja musi przebiega¢ tak, jakby zadna inna transakcja
w tym czasie si¢ nie wykonywala,

trwatos¢ (durability) — wynik dziatania zakonczonej transakcji nie zostanie utracony.

Za spelnienie powyzszych wlasnos$ci oraz zapewnienie porzadku w zachowaniu transakcji

jest odpowiedzialna specjalna jednostka zwana menedzerem transakcji.

Transakcja stuzy nie tylko do uporzadkowania wykonywania si¢ operacji na bazie danych,

stanowi rowniez podstawowa jednostke odtwarzania systemu bazy danych.

Jak wspomnialam we wstepie, system komputerowy jest narazony na awarig, a co za tym

idzie, zagrozone sa bazy danych znajdujace si¢ na nim.

Awarie, moga by¢ réznego typu:[2]

awarie systemu — wynikajace z wad sprzgtu lub bledow oprogramowania, wptywaja na
pamig¢ operacyjna,

awarie no$nikow — powoduja utrate czgsci pamigci operacyjnej,

btad oprogramowania aplikacji — np. logiczne btedy w programie odwotujacym si¢ do
bazy danych, powodujace awarig jednej lub kilku transakcji,

naturalne katastrofy — przypadkowe wylaczenie komputera, pozar,

nieostroznos¢,

sabotaz.

Jesli awaria spowodowata tylko utrat¢ pamigci operacyjnej 1 jest mozliwos¢ odczytu

danych z dysku, to dzigki mechanizmom transakcyjnych jest mozliwo$¢ odtworzenia spdjnego

stanu bazy danych sprzed awarii, a nawet przywrocenia danych utraconych z pamigci

operacyjnej. Aby lepiej to zrozumie¢ przesledzmy dzialanie transakcji.



1.2.Dziatanie transakcji

Przy dzialaniu wszelkich operacji na bazie mamy do czynienia z danymi znajdujacymi sig
na dysku oraz danymi znajdujacymi si¢ w przestrzeni wirtualne;.

Jesli chcemy wykona¢ transakcje, ktora bedzie czytata element bazy danych,
modyfikowata, a nast¢pnie zapisywala na dysk, wowczas musza zosta¢ wykonane nastgpujace
cZynnosci:

skopiowanie do bufora elementu bazy danych,

skopiowanie elementu z bufora do zmiennej lokalnej w przestrzeni adresowe;j transakcji,
wykonanie operacji na zmiennej lokalnej,

skopiowanie wartos$ci elementu ze zmiennej lokalnej do bufora,

zrzucenie zawartosci bufora na dysk.

Zeby moc dalej szczegdtowo rozwazaé przebieg transakcji i zrozumieé proces odtwarzania
zdefiniujmy operacje pierwotne odpowiedzialne za wykonywanie wyzej wymienionych
czynnosci:

INPUT(X) — kopiowanie bloku dysku, zawierajacego element bazy danych X, do bufora

pamigci,

OUTPUT(X) — skopiowanie bufora zawierajacego X na dysk,

READ(X,f) — kopiowanie elementu bazy danych X z bufora do lokalnej zmiennej

transakcji ¢,

WRITE(X,¢) — kopiowanie wartosci lokalnej zmiennej ¢ do elementu bazy danych X w

buforze pamigci.

Polecenia READ 1 WRITE pochodza z menedzera transakcji, natomiast INPUT 1

OUTPUT wydaje ta struktura bazy danych (czgsto zwana menadzerem buforow), ktora
odpowiada za kopiowanie danych z dysku do bufora i z bufora na dysk. Dzialanie tych

operacji obrazuje nastepujacy przykiad:

Przyklad 1.1.

Niech transakcja 7 wykonuje dwie nastgpujace operacje na elementach bazy danych 4 i B:
A:=A%2;
B:=B*2;

1 niech jedynym warunkiem spdjnosci bazy jest rownos¢ A=B.



Wykonanie tej transakcji obejmuje przeczytanie zawartos$ci elementéw danych 4 1 B z
dysku i1 skopiowanie ich do bufora. Nastgpnie menedzer transakcji wczytuje te wartosci do
zmiennych lokalnych, wykonuje na nich obliczenia 1 wyniki przesyta z powrotem do bufora.

Dalej elementy te sa kopiowane na dysk. Ciag tych czynnosci i ich efekty mozna przedstawic¢

nastepujaco:

Kroki Czynnosci t  Pamig¢ A Pamigé¢ B Dysk A Dysk B
1) INPUT(A) 8 8 8
2) INPUT(B) 8 8 8 8
3) READ(4,f) 8 8 8 8 8
4) t=t*2 16 8 8 8 8
5) WRITE(4,?) 16 16 8 8 8
6) READ(B,) 8 16 8 8 8
7) t=t*2 16 16 8 8 8
8) WRITE(B, 1) 16 16 16 8 8
9) OUTPUT(4) 16 16 16 16 8
10) OUTPUT(B) 16 16 16 16 16

Przeniesienie zawartos$ci bufora z powrotem na dysk, czyli wykonanie instrukcji OUTPUT
nie zawsze dzieje si¢ natychmiastowo. Wzgledy optymalizacyjne czgsto decyduja o tym, ze
moment ten jest odraczany w czasie. Nalezy jednak pamigtac, ze zbyt dtugie przetrzymywanie
danych w buforze zwigksza prawdopodobienstwo ich utraty, ze wzgledu na mozliwo$¢

wystapienia awarii.

1.3.Menadzer transakcji

Menadzer transakcji jest to podsystem, ktory zajmujg si¢ zapewnieniem poprawnosci
wykonania transakcji. Zasada poprawnosci méwi, ze jesli transakcja wykonuje si¢ osobno
przy spojnym stanie bazy i nie wystgpuja zadne btedy systemowe to po zakonczeniu transakcji
stan bazy jest rowniez spojny[1]. Ta zasada wymusza od menedzera transakcji spelnienia
wlasnosci ACID transakcji z wyjatkiem trzeciej - izolacji.

Izolacja musi by¢ spetniona przez menedzera w przypadku systemow wielodostgpowych, z
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mozliwoscia jednoczesnego wykonywania si¢ kilku transakcji. Problemem jest tutaj mozliwa
che¢ dostgpu do tych samych danych w jednym czasie. Menadzer transakcji zarzadza
przydzialem danych transakcjom, ustala ktdre z nich nalezy wstrzymaé dluzej, a ktérym
przydzieli¢ dane w pierwszej kolejno$ci. Menadzer musi wigc sprawnie zarzadzaé
wspolbiezno$cia transakeji i, ze wzgledu na to, Zze najbardziej popularnym rozwigzaniem
stosowanym do rozwiazania tego problemu jest mechanizm blokad, ta funkcje menedzera
nazywa si¢ menadzerem blokad.

Kolejna, wspomniang juz funkcja jest zapewnienie odpornosci na awarie systemu. W
przyktadzie 1.1, gdyby awaria nastapita miedzy 9) a 10) krokiem, wowczas zawartos¢ bufora
zostataby utracona i warto$ci elementéw 4 1 B w bazie bylyby rozne, czyli stan bazy byltby
niespojny. By unikna¢ takich sytuacji czg$¢ menadzera, zwana czgsto menedzerem logow,
tworzy na dysku tzw. logi, w ktorych zapisuje informacje dotyczace aktywnosci kazdej
transakcji od momentu rozpoczgcia az do zakonczenia. Dzigki tym zapisom tzw. menedzer
odtwarzania jest w stanie w przypadku awarii systemu odtworzy¢ stan systemu sprzed awarii i
zdecydowac co nalezy zrobi¢ z przerwanymi transakcjami, czy nalezy je uniewazni¢ i usuna¢
z bazy skutki ich czgsciowego dzialania, czy nalezy je dokonczy¢. Decyzja ta zalezy gtdéwnie
od tego, w jaki sposob zostat zaimplementowany log. W niniejszym rozdziale przedstawig
rozne rodzaje logow i systemoOw odtwarzania.

Ponizszy rysunek przedstawia ogdlny schemat menedzera transakcji:

Menadzer transakcji

Tworzenie

Zarzadzanie zapisow w logach

wspolnieznoscia | (Menadzerlogow)

(menadzer

blokad) Odtwarzanie po
awarii (menadzer
odtwarzania)

m

Rys. 1.1. Schemat menedzera transakcji, zrodto whasne
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1.4.Rodzaje logéw i zachowanie sie menedzera odtwarzania.

Za zarzadzanie logiem i dokonywaniem w nim zapiséw odpowiedzialny jest menedzer
logow. Na podstawie tych zapisow, w sytuacji awarii, menedzer odtwarzania jest w stanie
sprawdzi¢ na jakim etapie prac transakcje zostaty przerwane 1 zdecydowac co nalezy zrobi¢ ze
zmodyfikowanymi przez nie danymi. Ze wzgledu tak wazna rolg, jaka odgrywa log w procesie
odtwarzania, wskazane jest by pliki te byly zapisywane w co najmniej dwodch roéznych
miejscach. Z drugiej strony, w logach przechowywane jest bardzo wiele informacji i rozmiar
pliku moze przewyzsza¢ rozmiar samej bazy, stad czasami zachodzi konieczno$¢ usuwania
starych logdw badz archiwizowania ich w pamigci zewngtrznej.

Do podstawowych zapisow w logu naleza:

« <START T> - transakcja T rozpoczeta sig,

« <COMMIT T> - transakcja T zakonczyta si¢ pomyslnie,

« <ABORT 7> - transakcja T nie powiodta sig.

Oprocz tych zapisOw istnieje jeszcze tzw. zapis aktualizacji 1 punkty kontrolne, ale ich
posta¢ zalezy od rodzaju logu i bedzie omoéwiona szczegdtowo przy opisie kolejnych
rodzajow logdéw. Czgsto w logu umieszcza si¢ dodatkowo czas rozpoczecia i zakonczenia
transakcji.

Log moze by¢ réwniez wykorzystywany do innych celow niz odtwarzanie. Jednym z nich
jest celowe wycofywanie catej (lub czeSciowej) transakcji oraz jej powtarzanie przez
uzytkownika. Jest bardzo cenna funkcja, gdyz dzigki niej mozliwe jest szybki naprawienie
btedu uzytkownika, np. przywrdcenie przypadkowo usunigtego wiersza. Czasem wykorzystuje
si¢ log do monitorowania systemu, woOwczas zapisuje si¢ tam dodatkowe informacje

dotyczace np. logowania uzytkownikow.

1.4.1.Log z uniewaznianiem

Konstrukcja logéw z uniewaznianiem oraz mechanizméw odtwarzania opiera si¢ na
zatozeniu, Ze jesli nie ma pewnosci, ze transakcja wykonata si¢ w cato$ci 1 jej wyniki zostaty
w cato$ci zapisane na dysku, to wszystkie zmiany, ktére mogly za jej sprawa zajs¢ w bazie

danych, sa uniewazniane i jest przywracany stan bazy danych sprzed wykonania si¢ transakcji.
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Zapis aktualizacji wyglada nastepujaco:
- <T,X,v> - zapis ten oznacza, ze transakcja 7 zmienia warto$¢ elementu bazy danych X, a
jego poprzednia warto§¢ wynosita v
To wlasnie na podstawie tego zapisu system jest w stanie odtworzy¢ stan bazy danych
sprzed wykonania transakcji, gdyz stara wartos¢ jest przechowywana w tym zapisie w logu.
Nalezy réwniez pamigtac¢ o tym, ze zapis ten pojawia si¢ w logu w wyniku wykonania przez
transakcj¢ operacji WRITE, a nie OUTPUT. Oznacza, to Zze pojawi si¢ on w logu zanim
zmiana bazy danych zostanie dokonana na dysku. W zwiazku z tym, w sytuacji awarii,
menedzer nie sprawdza czy transakcja zapisata juz zmiany na dysku, tylko przypisuje stara
warto$¢ v elementu X.
Aby stosowaé ochrong¢ awaryjna za pomoca logu z uniewaznianiem transakcje musza
stosowac¢ si¢ do nastepujacych regut:
Ul: Jesli element bazy danych X zostatl zmieniony w wyniku transakcji T, to zapis w
logu postaci <T,X,v> musi pojawi¢ si¢ na dysku, zanim nowa wartos¢ X
zostanie zapisana na dysk.
U2: Jesli transakcja konczy sie pomysinie, to w logu zapis COMMIT musi pojawié
sie na dysku, ale tylko po zapisaniu na dysk zmian wykonanych w bazie przez
transakcje, tak szybko, jak jest to mozliwe.[1]
Podsumowujac, transakcja powinna dokonywaé¢ zmian na dysku w nast¢pujacej kolejnosci:
a) zapisy aktualizujace w logu,
b) zmienione elementy bazy danych,

¢) zapis COMMIT.

Aby lepiej zrozumie¢ dziatanie logoéw z uniewaznianiem przesledzimy kolejny przyktad.

Przyklad 1.2.

Transakcja T bedzie wykonywac te same obliczenia na elementach bazy danych co
transakcja z przykladu 1.1. Poniewaz przy logach z uniewaznianiem istotna jest kolejnos¢
zapisywania zmian z bufora na dysk, wprowadzona zostanie dodatkowa operacja FLUSH
LOG. Jest to instrukcja nakazujaca, by menedzer buforéw skopiowat na dysk wszystkie bloki
z logami, ktoére jeszcze nie byly kopiowane albo od czasu ostatniego kopiowania byly

zmienione.
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Krok  Czynnosé t Pamigé A Pami¢¢ B Dysk A Dysk B Log
1) 8 8 <START 7>

2)  INPUT(4) 8 8 8

3)  INPUT(B) 8 8 8 8

4) READUfH 8 8 8 8 8

5)  t=r*2 16 8 8 8 8

6) WRITE(4,) 16 16 8 8 8 <T.4,8>
7)  READBYH 8 16 8 8 8

8)  t=t*2 16 16 8 8 8

9)  WRITEB,) 16 16 16 8 8 <T.B,8>
10) FLUSHLOG 16 16 16 8 8

11) OUTPUTA) 16 16 16 16 8

12) OUTPUT(B) 16 16 16 16 16

13) <COMMIT T>

14) FLUSH LOG

Kolumna ,,Log” w powyzszej tabeli obrazuje zawarto$¢ logu. Pierwsza instrukcja jaka
wykonuje transakcja jest zapis <START 7> w logu informujacy o rozpoczeciu dzialania
transakcji. Kolejne zapisy w logu to <7,4,8> i <7T,B,8>. W momencie kiedy menedzer
transakcji dokonuje zmian na elementach bazy danych, czyli wykonuje operacj¢ WRITE,
wysyta sygnat do menedzera logéw, aby ten w logu umiescil zapis aktualizujacy (w
przyktadzie krok 6 i 9). Jak na razie zapisy te sa umieszczone w buforze. Dopiero po
wykonaniu jawnej instrukcji FLUSH LOG (krok 10) sa one kopiowane na dysk. Gdy zapisy
logdbw znajduja si¢ juz na dysku, transakcja moze rozpocza¢ kopiowanie zmienionych
elementdw A4 i B na dysk. Zaraz po tym menedzer transakcji informuje menedzera logéw o

zakonczeniu transakcji, ten zapisuje w logu <COMMIT 7> i wysyta log na dysk.

Odtwarzanie:

Jesli w trakcie dziatania transakcji T nastgpuje awaria, to po ponownym wznowieniu pracy
bazy danych zostaje uruchamiany proces odtwarzajacy. W przypadku logu z uniewaznianiem
proces ten polega na wycofaniu przerwanej transakcji i usunigciu ewentualnych skutkéw jej

dziatania.

Menedzer odtwarzania analizuje log znajdujacy si¢ na dysku od konfica. Jesli znajduje sig
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tam zapis <COMMIT 7> wowczas wie, ze transakcja 7' zakonczyta si¢ pomyslnie, wobec tego
nie musi nic robic.

Jesli zapisu <COMMIT 7> nie ma, a istnieja zapisy aktualizujace, to znaczy ze awaria
nastapita migdzy krokiem 10) a 14). Wowczas moze si¢ zdarzy¢, ze pewne zmiany na
elementach bazy danych zostaty juz dokonane na dysku. Menedzer odtwarzania nie sprawdza,
czy 1 ktore operacje OUTPUT zostaty wykonane. Brak zapisu <COMMIT 7> dla menedzera
odtwarzania jest informacja, ze transakcja nie zakonczyta si¢ i ze trzeba ja wycofa¢. Na
podstawie zapisOw aktualizacji menedzer odtwarzania przypisuje elementom 4 i1 B stara
wartos¢ v = 8 (nawet jesli awaria nastapita tuz przed krokiem 11) i stan bazy nie zostal
naruszony) oraz umieszcza w logu zapis <ABORT 7> i przesyla go na dysk.

Gdy awaria nastgpuje podczas wykonywania przez transakcjg¢ krokow od 1) do 9) wowczas
log nie zostal jeszcze skopiowany na dysk, stad menedzer odtwarzania nic nie musi robic.
Wiadomo, ze wszelkie dotychczasowe operacje miaty miejsce tylko w buforze, czyli stan bazy
na dysku zostat nienaruszony.

Co sig¢ stanie jesli w trakcie odtwarzania znowu nastapi awaria? Nie stanie si¢ nic. Po
kolejnej awarii znowu sprawdzany jest log. Jesli znajduja si¢ tam zapis <COMMIT 7> lub
<ABORT 7> to wiadomo, ze wszystko jest w porzadku, a jesli nie ma tych zapisow

przystgpuje do uniewazniania transakcji 7.

Punkty kontrolne

Jak juz wspomniatam wcze$niej w logu moga pojawic si¢ tzw. punkty kontrolne. Jak
wiemy, w  systemie moze jednocze$nie dziata¢ wiele transakcji 1 zapisy dotyczace ich
dziatania sa zapisywane w jednym logu. Wobec tego, w przypadku awarii, menedzer
odtwarzania musi przeszuka¢ caty log by sprawdzi¢ czy dla kazdej transakcji istnieje zapis
<COMMIT> lub <ABORT>. Jesli baza danych pracuje juz dluzszy czas, log staje si¢ dos¢
pokaznym plikiem i przeszukiwanie go moze by¢ zbyt czasochtonne. Najprostszy sposob
rozwigzania tego problemu polega na tworzeniu punktow kontrolnych, ktore bylyby
wstawiane co jakis$ czas i ktore dawatyby pewno$¢, ze wszystkie zapisy znajdujace si¢ przed
ostatnim punktem kontrolnym dotycza transakcji poprawnie zakonczonych.

Wstawianie punktow kontrolnych polega na:[1]

1. wstrzymaniu uruchomien nowych transakcji,
2. zaczekaniu, az wszystkie rozpoczgte transakcje wprowadza do logu zapisy COMMIT lub

ABORT,
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3. przestaniu logu na dysk,
4. wprowadzeniu do logu zapisu <CKPT> i ponownym przestaniu logu na dysk ,
5. wznowieniu wstrzymanych transakcji.

Teraz, gdy menedzer odtwarzania rozpocznie sprawdzanie logu od konca i natknie si¢ na
punkt kontrolny <CKPT>, wie ze wszystkie transakcje, ktore rozpoczely swe dziatanie przed
wprowadzeniem tego zapisu zostaly juz sprawdzone i1 zakonczone. Stad menedzera interesuja
tylko zapisy od ostatniego punktu kontrolnego do konca pliku. Chcac oszczgdzi¢ miejsce na
dysku, dane sprzed punktu kontrolnego mozna by usunac.

Przyktadowy log typu uniewaznianie z punktami kontrolnymi moze wygladac¢ tak:

Przyklad 1.3.

1) <START T, >
2y < T, 4 5>

3) <START T, >
4) < T, ,B 10>

5 < T, ,C 15>

6) < T, D, 20>

7)  <COMMIT T, >
8 <COMMIT T, >
9) <CKPT>

10) <START T, >
1) < T, E 10>
12) < T, F 25>

Dla procesu odtwarzania istotne sa zapisy po <CKPT>.

Problem tej techniki polega na tym, ze aby wstawi¢ punkt kontrolny nalezy wstrzymac
system 1 zaczeka¢ na zakonczenie wszystkich rozpoczgtych transakcji, co moze trochg
potrwaé. W tym czasie system dla nowych transakcji jest wtasciwie nieaktywny.

Duzo lepszym rozwiazaniem jest stosowanie tzw. bezkonfliktowych punktow kontrolnych.
Jest to technika, ktora nie ogranicza rozpoczynania nowych transakc;ji.

Aby utworzy¢ bezkonfliktowe punkty kontrolne wykonuje si¢ kolejno:[1]

1. wprowadzenie do logu zapisu <START CKPT( T, ..., T, )>i przestanie logu na dysk.
T, .., T, towszystkie transakcje aktywne

2. zaczekanie na zakonczenie transakcji T, .., T, , ale dopuszczenie rozpoczgcia sig

innych transakcji
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3. gdy wszystkie transakcje T, ..., T, zakoncza sig, wprowadza si¢ do logu zapis <END
CKPT> i przesyla log na dysk.
Majac log z bezkonfliktowymi punktami kontrolnymi menedzer odtwarzania réwniez
przeszukuje plik od konca w poszukiwaniu transakcji nie zakonczonych.

Jesli najpierw znajdzie zapis <END CKPT> to znaczy, ze wszystkie transakcje nie

zakonczone rozpoczely swe dziatanie po zapisie <START CKPT( 7, ..., T, )> a
transakcje 7, ,.., T, na pewno si¢ zakonczyly. Zatem menedzer transakcji moze
przeszukiwac log od ostatniego zapisu <START CKPT( 7', ..., T, )>.

Jesli natomiast najpierw natknie si¢ na zapis <START CKPT( T, ,.., T, )>, to znaczy,
ze jedynymi transakcjami niezakonczonymi moga by¢ transakcje ze zbioru T, .., T, ite
ktore rozpoczely swe dzialanie po zapisie <START CKPT( T, .., T, )>. Dlatego

menedzer odtwarzania nie musi si¢ cofa¢ dalej niz do momentu rozpoczgcia najwczesniejszej

z tych transakc;ji.

Przyklad 1.4.

1) <START T, >
2) < T, F 10>

3) <START T, >
4) < T, ,E,I5>

5) < T, 45>

6) <START T, >
7) < T, ,B10>

8) <T, ,D 5>

99 <COMMIT T, >
10) <START T4 >

11) <COMMIT T, >
12) < T, .,C, 5>

13) <STARTCKPT( 7, , T, )>
4 < T, ,G 20>
15) <START T, >
16) <COMMIT T, >
17y < T, ,H, 10>
18) <COMMIT T, >
19) <END CKPT >
200 < T ,A4,20>

W powyzszym przykladzie w momencie rozpoczgcia wstawiania punktu kontrolnego
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jedynymi transakcjami aktywnymi sa transakcje 75 i T, . W przedziale kontrolnym
(wiersze 13-19) rozpoczeta sie jeszcze jedna transakcja T's . Gdyby po awarii w logu
znajdowalyby si¢ zapisy jak powyzej, wowczas menedzer odtwarzania w poszukiwaniu
transakcji cofnatby si¢ do linii 13. Zainteresowalby si¢ wowczas tylko transakcja 75 , a
zapisy dotyczace innych transakcji by pominal, gdyz transakcje 75 i T, sa wymienione w
poczatku punktu kontrolnego i wiadomo, ze zostaly zakonczone. Jesli w logu bytoby tylko 18
linii (tzn. nie byloby zapisu <END CKPT>) wodwczas menedzer odtwarzania w
przeszukiwaniu logu cofnatby si¢ do poczatku najwczesniejszej z transakcji wymienionej w

punkcie kontrolnym, w naszym przyktadzie do linii 6), gdzie rozpoczyna sig transakcja 1’5

1.4.2.Log z powtarzaniem

Innym sposobem prowadzenia logow sa tzw. logi z powtarzaniem. Podstawowymi
wlasnos$ciami rézniacymi je od logu z uniewaznianiem jest to, ze w sytuacji odtwarzania
systemu po awarii ignoruje si¢ transakcje niezatwierdzone, natomiast powtarza si¢ transakcje
zatwierdzone. Ma to sens, poniewaz przy logach z powtarzaniem zapis danych na dysku i
zapis logu na dysku nastgpuje w innej kolejnosci niz to mialo miejsce przy logu z
uniewaznianiem. Stosujac technikg powtarzania zapis COMMIT zostaje zapamigtany, zanim
zmienione warto$ci zapisze si¢ na dysku. W tej sytuacji w logu nie wystepuja stare wartosci
tylko nowe, stad inne jest znaczenie zapisu aktualizujacego:

« <T,X,v> - transakcja T zapisata w elemencie bazy danych X nowa warto$¢ v

Stosujac technike logu z powtarzaniem nalezy trzymac si¢ jednej zasadniczej reguly:

R1: Zanim zmiana elementu bazy danych X zostanie zapamiegtana na dysku,
wszystkie zapisy logu odnoszqce sie do tej zmiany X, zarowno zapisy zmiany
<T,Xv>, jak i zapis <COMMIT T> muszq wystqpic na dysku.[1]

Stosujac si¢ do powyzszej reguly wszelkie zmiany na dysku beda zapisywane w
nastepujacej kolejnosci:[1]

1. zapis w logu wskazujacy na zmieniany element,
2. zapis <COMMIT 7>,
3. zmiany elementéw w bazie.

Przebieg przyktadowej transakcji (rozwazanej juz w poprzednio) bedzie wygladat
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nastepujaco:

Przyklad 1.5.

Krok  Czynnosé t Pamigé¢ A Pamigé¢ B Dysk A Dysk B Log

1) 8 8 <START 7>
2) INPUT(A) 8 8 8

3) INPUT(B) 8 8 8 8

4) READ(4,1) 8 8 8 8 8

5) t=1*2 16 8 8 8 8

6) WRITE4,) 16 16 8 8 8 <T,A4,16>

7) READ(B,f) & 16 8 8 8

8) t=t*2 16 16 8 8 8

9) WRITE(B,t) 16 16 16 8 8 <I,B,16>
10) 16 16 16 8 8 <COMMIT 7>
11) FLUSHLOG 16 16 16 8 8

12) OUTPUTA) 16 16 16 16 8

13) OUTPUT(B) 16 16 16 16 16

Przebieg tej transakcji rozni si¢ od tego przedstawionego w przyktadzie 2 tym, ze w
zapisach aktualizacyjnych jest nowa warto$¢ oraz log jest przesylany na dysk tylko raz, zaraz

po pojawieniu si¢ zapisu COMMIT.

Odtwarzanie:

Istota logu z powtarzaniem przy odtwarzaniu jest fakt, ze jesli w logu nie ma zapisu
<COMMIT 7>, to mamy pewno$¢, ze zmiany w bazie danych nie zostaly dokonane i
menedzer moze uzna¢ taka transakcj¢ za niepomyS$lnie zakonczona. Natomiast jesli zapis
COMMIT wystepuje wtedy moze si¢ zdarzy¢, ze czg$¢ zmian zostala zapisana na dysku, a
czg$¢ nie. Wowczas nastgpuje powtdrzenie zapisu zmian, nawet jesli zostaty one catkowicie
zapisane przed awaria.

Przesledzmy mozliwe sytuacje awarii w naszym przyktadzie.

Jezeli awaria nastapita po kroku 11) to zapis <COMMIT 7> z pewnoS$cia znajduje si¢ na
dysku. Menedzer odtwarzania sprawdza log od poczatku do przodu 1 przy zapisach <7T,A4, 16> i

<T,B, 16> ponownie zapisze warto$¢ 16 na elementach 4 i B.
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Jesli awaria miataby miejsce w kroku 11) 1 zapis <COMMIT 7> znalaztby si¢ na dysku to
postgpowanie jest takie samo jak powyzej. Jesli natomiast wystgpuje brak tego zapisu
wowczas menedzer odtwarzania uznaje transakcje 7 za niezakonczong i wpisuje do logu zapis
<ABORT T>. Gdyby awaria miata miejsce wczesniej, to rowniez transakcja zostataby
uniewazniona.

W zachowaniu menedzera odtwarzania istotnym jest, ze przeszukuje log od poczatku do
konca. Mogto si¢ bowiem zdarzy¢, ze kilka transakcji zatwierdzonych pisato na elemencie X.
Wobec tego menedzer odtwarzania musi powtorzy¢ wszystkie przypisania w takiej kolejnosci
w jakiej transakcje pisaty. W przypadku odtwarzania z uniewaznianiem sytuacja byta
odwrotna, log bytby przeszukiwany od konca do poczatku. Dzigki temu warto$¢ elementu X

bytaby przywracana zgodnie ze stanem sprzed rozpoczegcia transakcji.

Punkty kontrolne

Stosowanie punktow kontrolnych nie moze si¢ odbywac tak samo jak to miato miejsce w
logach z uniewaznianiem. Problem jest nast¢pujacy: poniewaz transakcje zatwierdzone moga
by¢ skopiowane na dysk znacznie pozniej niz nastapilo ich zatwierdzenie, wigc przy
wstawianiu punktu kontrolnego nie mozna si¢ ogranicza¢ tylko do transakcji aktywnych.
Wobec tego przy wstawianiu punktu kontrolnego nalezy zapamigta¢ na dysku wszystkie te
elementy bazy danych, ktére zostaly zmienione przez transakcje zatwierdzone, ale nie zostaty
wczesniej przestane na dysk. Naklada to dodatkowy obowiazek dla menedzera buforow
Sledzenia tzw. ,.brudnych” buforéow, czyli tych, z ktorych wartosci nie zostaly jeszcze
zapamigtane na dysku. Natomiast przy wstawianiu zakonczenia bezkonfliktowego punktu
kontrolnego nie trzeba czeka¢ na zatwierdzenie transakcji aktywnych, gdyz i tak zadne
aktywne transakcje nie zostang w tym czasie zapisane na dysku.

Podsumowujac, przy wstawianiu bezkonfliktowych punktow kontrolnych w logu z
powtarzaniem nalezy wykona¢ nastgpujace czynnosci:[1]

1. wprowadzi¢ do logu zapis <START CKPT( T, .., T, )> gdzie T, ..., T, sa
wszystkimi transakcjami aktywnymi 1 zapisa¢ log na dysku

2. zapamigta¢ na dysku wszystkie elementy bazy danych, ktére znajduja si¢ w buforach, ale
nie zostaly zapamigtane na dysku przed zapisaniem do logu START CKPT

3. zapisa¢ w logu <END CKPT> i przesta¢ log na dysk
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1)
2)
3)
4)
5)
6)
7)
8)
9)

Przyktad 1.6.

<START T, >

< T, 45>
<START T, >
<COMMIT T, >

< T, B 10>
<START CKPT( T, )>
<T, ,Cl5>
<START T, >

< T, ,D 20>

10) <END CKPT >
11) <COMMIT T, >
12) <COMMIT T, >

W powyzszym przyktadzie jedyna transakcja zatwierdzona przed wstawieniem punktu

kontrolnego jest transakcja T, . Je$li zmieniona warto$¢ A nie zostata jeszcze skopiowana

na dysk, nalezy to uczyni¢ jeszcze przed wstawieniem zakonczenia punktu kontrolnego.

Przy odtwarzaniu za pomoca logu z bezkonfliktowymi punktami kontrolnymi moga si¢

zdarzy¢ nastgpujace sytuacje:

Jesli w logu znajduje si¢ zapis <END CKPT> to wiadomo, ze wszystkie zmiany transakcji
zatwierdzonych przed wstawieniem poczatku punktu kontrolnego zostaly juz zapisane (w
naszym przykladzie transakcja 7', zostala zapisana). Wobec tego przeszukiwanie logu
mozna ograniczy¢ do najwczesniejszego z zapisow <START T, >, gdzie T, jest
transakcja ze zbioru transakcji aktywnych wymienionych w zapisie <START CKPT( T,
yees T )>. Od tego miejsca menedzer odtwarzania postepuje zgodnie z zasadami logu z
powtarzaniem.

Jesli natomiast w logu istnieje zapis <START CKPT( T, ..., T, )>, a po nim nie
wystepuje zapis zamykajacy punkt kontrolny, wowczas nie mozemy mie¢ pewnosci, czy
zmiany dokonane przez transakcje zatwierdzone przed punktem kontrolnym zostaty
zapisane na dysku. Wobec tego nalezy odszuka¢ wstecz poprzedni zapis <END CKPT> i
odpowiadajacy mu zapis <START CKPT( S, ..., S, )> i powtorzy¢ zachowanie jak
powyzej.

W naszym przyktadzie jesli awaria nastapitaby po kroku 12), to powtorzone by zostaly

transakcje 7, i T5 , je$li miedzy 11) a 12) to transakcja I, zostalaby powtdrzona a
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transakcja T3 uniewazniona i zostalby wpisany do logu zapis <ABORT T; >, jesli

natomiast ostatnim zapisem jest <END CKPT> to zaré6wno transakcja 7, jak i T,
zostalyby uniewaznione. Jezeli natomiast awaria miatby miejsce przed krokiem 10), wowczas
menedzer szukatby poprzedniego punktu kontrolnego. Poniewaz w naszym przyktadzie go nie

ma przeszukatby log od poczatku i powtorzyt transakcje 7, , gdyz zostala ona

zatwierdzona, natomiast uniewaznitby transakcje 7, i T; .

1.4.3.Logi typu uniewaznianie/powtarzanie

Kolejnym typ logu taczy niejako dwa poprzednie typy, gdyz w zapisach aktualizacyjnych
przechowuje zaréwno stara jak i nowa wartos¢. Zaleta tego logu, przewyzszajaca dwa
poprzednie, jest fakt, Ze kolejno$¢ zapisywania logu i danych na dysk nie jest tak istotna jak w
pozostatych przypadkach.

Log typu uniewaznianie/powtarzanie roézni si¢ tylko zapisem aktualizujacym, majacym
teraz postac:

<T,X,v,w> - transakcja T zmienita element bazy danych X, poprzednia jego wartos¢

wynosita v, natomiast nowa warto$§¢ wynosi w

System, ktory chece pisa¢ do takiego logu musi stosowac si¢ do nastgpujacej reguty:

URI: zanim na dysku zapisze si¢ zmiane wartosci elementu X, spowodowanq
dziataniem pewnej transakcji T, nalezy najpierw na dysk wprowadzi¢ zapis
<TXvw>

Reguta ta nie wymusza, kiedy ma zosta¢ zapisany na dysk <COMMIT 7>.

Przyklad 1.7.

Krok  Czynnosé t Pamig¢ A Pamie¢ B Dysk A Dysk B Log

1) 8 8 <START 7>
2)  INPUT(4) 8 8 8

3) INPUT(B) 8 8 8 8

4) READ(4,) 8 8 8 8 8

5)  t=r*2 16 8 8 8 8

6) WRITE4,r) 16 16 8 8 8 <T,A4,8,16>
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Krok Czynnosé t Pamigé¢ A Pamie¢ B Dysk A Dysk B Log

7)  READBs) 8 16 8 8 8

8) =2 16 16 8 8 8

9)  WRITEB,) 16 16 16 8 8 <T.B,8,16>
10) FLUSHLOG 16 16 16 8 8

11) OUTPUT(4) 16 16 16 16 8

12) 16 16 16 16 8 <COMMIT T>
13) OUTPUT(B) 16 16 16 16 16

W przypadku logu uniewazniane/powtarzanie musi zapisy zmian musza zosta¢ przestane
na dysk przed zapisaniem zmian elementow i przed wprowadzeniem do logu zapisu
COMMIT. Nie jest istotne natomiast, kiedy to zatwierdzenie nastapi. Dlatego zapis
<COMMIT T> moglby réwnie dobrze nastapi¢ przed krokiem 11) albo po 13). Nie jest
réwniez okre$lone, kiedy ma nastapi¢ przestanie zapisu COMMIT na dysk. Moze to
powodowa¢ pewne problemy zwiazane z tym, ze jezeli menedzer buforéw przez diugi czas
nie przesytatby logu na dysk 1 nastapitaby awaria, wowczas transakcje zatwierdzone musiatby
zosta¢ po pewnym czasie uniewaznione, co moze powodowac problem z poinformowaniem
uzytkownika systemu o wycofaniu transakcji. Jesli takie opoOznione zatwierdzenie jest
problemem, wowczas nalezy przy logach z uniewaznianiem/powtarzaniem stosowac
dodatkowa regute:

UR2: zapis <COMMIT T> nalezy przesta¢ na dysk, natychmiast, gdy zostanie
wprowadzony do logu.

Do naszego przykladu nalezaloby wowczas migdzy krokiem 12) a 13) doda¢ krok z
instrukcja FLUSH LOG.

Odtwarzanie

Strategia odtwarzania za pomoca logdw typu uniewaznianie/powtarzanie polega na:
1. powtdrzeniu wszystkich transakcji zakonczonych, zaczynajac od najwczesniejszej z nich,
2. uniewaznieniu wszystkich niezakonczonych transakcji, zaczynajac od najpozniejsze;.

Wykonanie tych dwoch krokéw jest mozliwe, gdyz w logu przechowywane sa zard6wno
stare jak 1 nowe warto$ci elementow bazy danych. Ponadto, wykonanie obydwu tych krokow
jest konieczne ze wzgledu na dowolnos¢ momentu wpisania zapisu COMMIT do logu 1

kopiowania zmian bazy danych na dysk. Stad jest mozliwa sytuacja, ze zatwierdzone
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transakcje 1 zmiany bazy danych beda przechowywane tylko w buforze albo niezatwierdzone
transakcje 1 zmiany znajda si¢ na dysku.

Przesledzmy mozliwe sytuacje:

« Jezeli awaria nastapitaby zaraz po przestaniu <COMMIT 7> na dysk, to menedzer
odtwarzania nie wie, czy wszystkie zmiany zostaly zapisane, gdyz nie wiadomo, kiedy
to zatwierdzenie nastapito(moglo ono nastapi¢ zarowno przed krokiem 11) jak i po
kroku 13) ). Wobec tego transakcja T zostanie zidentyfikowana jako zatwierdzona,a
nastepnie powtorzona.

« Jezeli zapisu <COMMIT 7> nie ma w logu, wowczas transakcja 7" zostanie uznana za
niezatwierdzona, mimo iz zmiany elementow mogly juz zosta¢ zapisane w bazie
danych. W takiej sytuacji transakcja 7 zostanie uniewazniona i elementom 4 i B

zostanie ponownie przypisana wartosc 8.

Punkty kontrolne.

Aby wstawi¢ bezkonfliktowe punkty kontrolne w logach typu uniewaznianie/powtarzanie
nalezy:
1. wstawi¢ do logu zapis <START CKPT( T, ... T, )>, gdzie T, ,., T, to
wszystkie transakcje aktywne i przesta¢ log na dysk,
2. zapisa¢ na dysku wszystkie bufory zawierajace zmienione elementy bazy danych, bez
wzgledu czy zostaly zmienione przez transakcje zatwierdzone czy niezatwierdzone,
3. zapisa¢ do logu zapis <END CKPT> i przesta¢ log na dysk.
Ze wzgledu na punkt 2 nalezy rowniez przyjac zatozenie, ze
Transakcja nie moze wprowadzi¢ nowej wartosci (nawet do bufora pamigci), jesli nie jest

pewne, zZe nie zostanie odwotana.

Przyklad 1.8.

1) <START T, >

2) < T, A, 4 5>

3) <START T, >

4) <COMMIT T, >

5) < T, ,B 910>

6) <START CKPT( T, )>
7) < T, ,C 14 15>

8) <START T, >
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9 < T, ,D 19 20>
10) <END CKPT >

11) <COMMIT T, >
12) <COMMIT T, >

Jezeli awaria nastapitaby, a w logu znalazitby si¢ zapis <END CKPT> wowczas menedzer
odtwarzania musialby si¢ cofnaé tylko do poczatku punktu kontrolnego, czyli do linii 6). Jesli
istnieje w logu rowniez zapis <COMMIT 7T, >, to transakcja T, zostanie powtdrzona, ale
tylko od linii 6), bo wiadomo, ze wszystkie wczesniejsze zmiany zostaly zapisane przy
wstawianiu punktu kontrolnego. Podobnie, jesli bytby zapis <COMMIT T, >, to transakcja

T'; zostataby powtérzona. Jesli natomiast w logu byloby tylko 10 pierwszych linii,
wowczas menedzer odtwarzania musiatby uniewaznié¢ transakcje 7, i T35 . W zwiazku z

tym konieczne byloby odnalezienie poczatku transakcji 7', i wycofanie zapisanych zmian.
Jesli w logu wystepuje zapis rozpoczynajacy punkt kontrolny, a nie ma mu

odpowiadajacego zapisu <END CKPT>, wowczas menedzer postepuje jak przy logach z

powtarzaniem, tzn. poszukuje wczesniejszego punktu kontrolnego i od niego rozpoczyna

proces odtwarzania.

Przy odtwarzaniu moze nastapi¢ jeszcze jeden problem. Wystarczy wyobrazi¢ sobie
sytuacjg, w ktorej dwie transakcje pisza na jednym elemencie bazy danych, z czego jedna
zostala zatwierdzona a druga nie. Po awarii nie wiadomo, czy nalezy najpierw prowadzi¢
proces uniewazniania czy powtarzania. Poza tym powstaje pytanie, czy pozwoli¢ transakcji na
czytanie elementu, ktdry zostal zapisany przez transakcj¢ niezatwierdzona. Ten problem
dotyczy zagadnienia wspotbieznosci 1 izolacji transakcji w systemie 1 oméwie go w

nastepnym rozdziale.

1.5.Transakcje w popularnych systemach baz danych
W kazdym powaznym systemie bazodanowym istnieja mechanizmy transakcyjne.

Przyjrzatam sig blizej trzem znanym systemom: Oracle, MySQL i PostgreQSL, by dowiedzie¢

si¢ jak do probleméw zwigzanymi z transakcjami i odtwarzaniem podeszli ich tworcy.
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Oracle 9i

Domyslnie w systemie Oracle juz w momencie zalogowania si¢ do systemu poprzez
konsol¢ uzytkownika rozpoczyna si¢ transakcja. Dopiero wydanie jawnej komendy
ROLLBACK lub COMMIT konczy transakcj¢ i powoduje automatyczne uruchomienie nowej
transakcji, a wszystkie instrukcje wypisane przed tymi komendami sa wykonywane zamykane
w catos¢, czyli wykonaja si¢ wszystkie albo zadna. Wyjatkiem sa instrukcje DDL ( CREATE
TABLE..., ALTER TABLE...), ktéore niejawnie powoduja zatwierdzenie transakcji.
Oczywiscie istnieje mozliwos¢ ustawienia opcji AUTOCOMMIT, ktora spowoduje, ze kazda
wydana instrukcja bedzie wykonywana jako oddzielna transakcja.

W Oraclu zaimplementowane jest rowniez pelne wsparcie dla archiwizowania i
odtwarzania. Jednostka odpowiedzialng za te procesy jest RMAN (Recover MANager —
zarzqdca odtwarzania). Moze on przeprowadza¢ archiwizacj¢ petna, czyli tworzy¢ zrzuty
calej bazy z okreslonego momentu w czasie, jak i archiwizacj¢ zmian w logach. Istnieje
rowniez mozliwos¢ wprowadzenia do logéw punktow kontrolnych co jakis odstep czasu. Ten
odstep czasowy jest definiowany w pliku startowym INIT.ORA. Na podstawie tych plikow
archiwalnych po awarii RMAN, stosujac operacje ponownego wykonywania i wycofywania
transakcji (log powtarzanie/uniewaznianie), przywraca baz¢ danych do stanu spdjnego.
Dzigki systemowym numerom zmian (SCN) wstawianym przy kazdym zapisie w logu

mozliwe jest odtworzenie bazy z konkretnego momentu.

MySQL 5.1

W MySQL'u zaimplementowanych jest kilka typow tabel:
+ MyISAM - ten typ tabel nie posiada wsparcia transakcyjnego, kazda instrukcja jest
automatycznie zatwierdzana, za to dziata szybciej
- InnoDB 1 Berkley DB (od wersji 3.23)- te typy tabel posiadaja pelne wsparcie
transakcyjne, ale dziataja wolniej niz MyISAM
Dzigki temu uzytkownik ma wybor: szybkos¢ albo bezpieczenstwo.
Serwer MySQL tworzy cztery rodzaje logdw: General Query Log, Binary Log, Slow Log,
Error Log. Logiem sensu stricte zwiaznym z transakcjami jesr Binary Log. W nim tworzone

sa zapisy zwiazane z modyfikacjami danych. General Query Log zawiera informacj¢ o
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potaczeniach z klientami oraz zapytania jakie od nich otrzymuje. Slow Log dotyczy zapytan o
dlugim czasie trwania, natomiast Error Log to dziennik bledow. Logi zapisywane sa w
plikach, ale od wersji 5.1.6 jest mozliwo$¢ przechowywania logu w postaci tabel bazy danych.
Przy kazdym stracie serwera tworzone sa nowe pliki logow. Istnieje rowniez mozliwosé
jawnego zamknigcia logu i ponownego jego otwarcia lub utworzenie nowego za pomoca

instrukcji FLUSH LOG.

PostgreSQL 8.1.3

W PostgreSQL transakcje spetniaja wszystkie witasnosci ACID. Domyslnie kazda
instrukcja jest automatycznie zatwierdzana, ale oczywiscie istnieje mozliwos¢ wykonywania
blokéw instrukcji w ramach jednej transakcji. Wowczas blok taki nalezy poprzedzi¢ komenda
BEGIN WORK i zakonczy¢ COMMIT WORK lub ROLLBACK WORK.

Dla kazdej transakcji w log jest zapis sktadajacy si¢ z ID transakcji oraz flagi: in progress,
commited, aborted. Wszelkie wpisy zostaja zapisane w logu zanim zmiany danych zostang

zapisane w bazie. Istnieje rowniez mozliwos¢ wstawiania checkpoint'éw do logu.

Wyzej wymienione bazy danych dodaja do obstugi transakcji dodatkowa funkcje:
mozliwo§¢ wstawiania savepoint'éw. Polega to na zaznaczaniu miejsc w bloku instrukcji
transakcji do ktérych mozna by si¢ ewentualnie pdzniej cofnaé, za pomoca komendy
SAVEPOINT nazwa.

Takich punktow mozna wstawi¢ do bloku transakcji kilka. Nastepnie za pomoca komendy
ROLLBACK TO SAVEPOINT nazwa mozna cofna¢ si¢ do okreslonego miejsca w bloku
transakcji, czyli wycofa¢ te instrukcje, ktore zostaty wykonane po wstawieniu wskazanego
savepoint'a. Komenda ta nie powoduje przerwania transakcji. Nalezy rowniez pamigtac, ze
jezeli cofamy si¢ do jakiego$ miejsca, to wszystkie savepoint'y, ktore znajdowaty si¢ dalej w

bloku, zostaja usunigte.
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2.Sterowanie wspotbhieznoscia

W poprzednim rozdziale gldwnym rozwazanym zagadnieniem byt problem odtwarzania
transakcji po awarii jako niezbednego mechanizmu zapewniajacego poprawno$¢ bazy danych.
Ale nie tylko awaria moze zakldcié jej spdjnos¢. Wigkszos¢ obecnych baz danych to systemy
wielodostgpowe z mozliwoscia jednoczesnego wykonywania si¢ transakcji. ,,Jednoczesne
wykonywanie” oznacza, ze czasy trwania transakcji si¢ pokrywaja, ale w istocie poszczegdlne
ich operacje wykonywane sa sekwencyjnie, gdyz wigkszo$§¢ komputeréw to maszyny
jednoprocesorowe. Wspolbieznos$¢ transakcji sprowadza si¢ wigc do wykonania przeplotu
operacji z r6znych transakcji. Taka sytuacj¢ bedziemy dalej rozpatrywaé. Ustalenie kolejnosci
przeplotu operacji jest konieczne, gdyz wiele wspolbieznych transakcji moze chcie¢ pracowac
jednoczes$nie na tym samym elemencie bazy danych, a zezwolenie na nieograniczony dostep
do danych moze zakloci¢ ich poprawnos¢. Wyobrazmy sobie sytuacje, gdy transakcja T
chce element (liczbowy) A zwigkszy¢ o 2, a transakcja 7T, zwigkszy¢ go 2 razy. W
zaleznosci od kolejnosci wykonania si¢ tych transakcji koncowa warto$¢ elementu A bedzie
inna. Trzeba wigc si¢ zastanowié, ktora operacja zapisu powinna si¢ pierwsza: czy ta z
transakcji T, , czy z T, . Jedno z najprostszych rozwiazan brzmi ,kto pierwszy ten
lepszy”, czyli ta transakcja, ktora pierwsza zglosi che¢ zapisu, uzyskuje dostgp do elementu.
Jednak gdyby system nie byt wspotbiezny, to dostep do danych dostata by ta transakcja, ktora
pierwsza si¢ rozpoczg¢la, a wowczas kolejnos$¢ zapisu mogla by by¢ inna. Sytuacj¢ tego typu

ilustruje ponizszy rysunek:
CIas

READ(A) WRITE(A+2)
Tl I I I

READ(A) WRITE(A*2)
Tz I f i

L - —_ q - - 4+

Rys. 2.1.zr6dlo whasne

Niezaleznie od tego jak ustalimy kolejno$¢ wykonywania si¢ transakcji, pojawia sig
pytanie czy transakcja powinna widzie¢ to, co zapisala inna transakcja. W naszym
przyktadzie, gdyby transakcja 7T, byla wykonywana pierwsza i w momencie ¢ nie
zakonczyta si¢ zatwierdzeniem, tylko komenda ROLLBACK, wowczas powstatby problem,

jak ta transakcj¢ wycofa¢ skoro inna transakcja zdazyla juz przeczyta¢ 1 nadpisac
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zmodyfikowana wersj¢ elementu A. Jedna z wlasnosci ACID transakcji — izolacja - mowi, ze
transakcje powinny wykonywac si¢ tak, jakby Zzadna inna transakcja si¢ w tym samym czasie
nie wykonywata, stad transakcja 7', nie powinna widzie¢ co zrobita 7, i na odwrét. Ale
jaka powinna by¢ ostateczna wartos¢ elementu A, po zakonczeniu obydwu transakcji? Wiemy
tez, ze ze wzgledow optymalizacyjnych, dane sa czgsto zrzucane na dysk pozniej niz na to
wskazuje operacja WRITE. Jezeli transakcje zakoncza si¢ tak jak na rysunku, to efekty

dziatania T, =zostana catkowicie nadpisane i element bedzie miat wartos¢ A+2. Gdyby

transakcja druga trwata nieco diluzej i zakonczylaby si¢ pozniej niz T, , to ostateczna
warto$¢ elementu bytaby A*2. Ponadto obydwa te wyniki sa rézne od tego jaki uzyskaliby$my
w systemie jednodostgpowym.

Celem sterowania wspolbieznoscia jest zachowanie poprawnosci danych. Zasada
poprawnosci moOwi, ze transakcja wykonywana w izolacji przeksztalca spojny stan bazy
danych w inny stan spojny[1]. W systemach niewspdibieznycm spojnos¢ nie jest zagrozona.
We wspotbieznych natomiast nalezy tak uszeregowac transakcje by daly wynik taki sam,
jakby transakcje wykonywaly si¢ pojedynczo. Zatem menadzer transakcji ma do wykonania
dwa zadania:

1. zapewnienie wykonywania si¢ operacji w okreslonej kolejnosci,

2. zapewnienie izolacji transakcji.

2.1.Plany transakcji

By moc wykona¢ pierwsze zadanie, konieczne jest okreslenie ,,planu” dzialania wielu
transakcji.
, Plan (Harmonogram) — jest ciagiem waznych czynno$ci jednej lub wielu
transakcji, uporzadkowanych w czasie”. [1]
Do tych waznych czynno$ci naleza: INPUT 1 OUTPUT -czyli pobieranie danych do bufora
1 zrzucanie na dysk, READ i WRITE — czyli czytanie bufora i przypisanie warto$ci do
zmiennej oraz zapisywanie wartosci elementu oraz operacje wykonane na zmiennej.Okazuje
si¢ jednak, Ze przy rozwazaniu wspotbieznosci istotne znaczenie maja tylko operacje WRITE
1 READ, oraz te, ktére modyfikuja warto$¢ elementu.

Plany mozemy rozrézni¢ na sekwencyjne i szeregowalne. Plan sekwencyjny zaktada, ze
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najpierw wykonuja si¢ wszystkie czynno$ci pierwszej transakcji, a nastgpnie wszystkie
czynnos$ci drugiej. Transakcje zazwyczaj wykonuja si¢ w takiej kolejnosci w jakiej trafily do
menedzera transakcji. W planie szeregowalnym jest dozwolone przeplatanie si¢ czynnosci z
réznych transakcji, ale w taki sposob, by wynik planu szeregowalnego byt taki sam jak w

przypadku planu sekwencyjnego tych samych transakcji. Oto przyktady planow :

Przyklad 2.1.

Niech warto$¢ elementow A i B wynosi 10. Transakcja 7', dodaje 2 do elementow, a

transakcja 7T, je podwaja.

Plan sekwencyjny Plan szeregowalny
T | T ) A B T | T 5 A B
1 10 10 1 10 10
2 READ(A,) 2 READ(A))
30 t=th2 30 t=t2
4  WRITE(A,}) 12 4  WRITE(A,) 12
5 READ(B,t) 5 READ(A,s)
6 t=t+2 6 si=s*2
7  WRITE(B,t) 12 7 WRITE(A,s) 24
8 READ(A,s) 8 READ(B,)
9 S:=s*2 9 t=t+2
10 WRITE(A,s) 24 10 | WRITE(B,t) 12
11 READ(B,s) 11 READ(B,s)
12 s:=s*2 12 s:=s*2
13 WRITE(B.s) 24 13 WRITE(B,s) 24

Wynik obu tych planéw jest taki sam, zardwno element A 1 B ostatecznie maja wartos¢ 24.

Za ulozenie planu odpowiada czg$¢ menedzera transakcji, zwana czgsto planista.
Transakcja przesyta planiscie zadanie odczytu lub zapisu natomiast planista wykonuje je w
buforze badz je op6znia. Nalezy si¢ wigc zastanowi¢ na jakiej podstawie planista powinien
szeregowal operacje. Zauwazmy, 7€ zamiana miejscami wierszy 5-7 1 8-10 w planie
sekwencyjnym z przyktadu nie wptyneta na wynik jego wykonania. Natomiast gdyby operacja

z wierszy 5-7 planu sekwencyjnego wykonaly si¢ na samym koncu, wowczas taki plan
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szeregowalny datby inny wynik, gdyz element B zostatby najpierw podwojony, a potem
zwigkszony. Gdyby obydwie transakcje 7', i T, wykonywaly operacje dodawania, to nie
bytoby problemu, poniewaz dodawanie jest przemienne. Natomiast w przypadku dodawania i
mnozenia istotna jest kolejno$¢ wykonywania dzialan. Mozna by nauczy¢ planistg
podstawowych zasad arytmetyki. Jednak nie rozwiazaloby to problemu, gdyz operacje
wykonywane na elementach bazy przez transakcje moga by¢ bardzo skomplikowane i1 wcale
nie by¢ operacjami arytmetycznymi. Zauwazmy réwniez, ze zamiana miejscami operacji 4 1 5
z planu szeregowalnego z przykladu zaktocitaby jego poprawnos¢. Istotna jest wiec kolejnosé
operacji odczytu i zapisu, jesli dotycza one tego samego elementu. Gdybysmy mieli maszyng
wieloprocesorowa 1 transakcje moglyby si¢ wykonywaé jednocze$nie, to aby zachowaé
poprawnos$¢, prawo pierwszenstwa do zapisu zmian w buforze miataby transakcja T,
Nawet je$li transakcja 7, wczesniej zakonczylaby swe obliczenia to nie mogtaby ich
zapisa¢ dopoki nie wykonataby tego transakcja T

Podsumowujac: przy uktadaniu szeregowalnego planu znaczenie maja operacje odczytu i
zapisu. Nie wazne jest jakie obliczenia sa wykonywane na danych, wazne jest, kiedy sa
czytane 1 kiedy zapisywane sa zmiany. Dlatego w dalszych rozwazaniach begdziemy sig

interesowac tylko operacjami READ i WRITE.

Dla uproszczenia notacji bedg si¢ teraz postugiwata nast¢pujacymi oznaczeniami:

« T, —transakcja (ciag czynno$ci) o indeksie i,

- r(X) —czynnos¢ odczytu elementu X przez transakcje T, ,

- wi(X) -czynnoéé¢ zapisu elementu X przez transakcje T, ,

« Plan S dla zbioru transakcji T — ciag czynnosci transakcji I,€T , w ktorym dla kazdej
transakcji T'; jej czynnosci wystepuja w planie S w takiej samej kolejnosci, jak w

definicji transakcji 7', .

Jak juz zostalo wspomniane w Przykladzie 2.1, niektdre zamiany miejscami operacji
READ 1 WRITE byly obojetne dla wyniku planu, a niektére jemu szkodzily. Jezeli dwie
czynnos$ci musza wykonywac si¢ w ustalonej kolejnosci, to wowczas méwimy, ze tworza one
konflikt. Nastepujace przypadki par czynnos$ci sa w konflikcie:

. r(X) i w(Y)

2
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¢ Wz(X) i WJ(X)
- rlX) 1w (X)

3

Czynnosci tworza konflikt, jesli dotycza tego samego elementu, co najmniej jedna z nich
jest czynno$cia WRITE lub pochodza z tej samej transakcji.

Natomiast nast¢pujace sytuacje nie tworza konfliktu:

- r(X) i r(Y) , gdzie i#j

. or(X) i Wj(Y) ,gdzie i#j oraz X#Y ,

- wi(X) i w,(Y) ,gdzie i#j oraz X#Y .

Dla poprawnosci planu istotna jest wigc kolejnos¢ operacji tworzacych konflikt.
Doktadniej:

,O harmonogramie S skladajacym si¢ z n transakcji 7, T, ...,T, moéwimy, ze jest
harmonogramem petnym, jezeli spetnione sa nastgpujace warunki:

1. Operacje harmonogramu S sa doktadnie tymi samymi operacjami, ktore wystgpuja w

transakcjach T, 7, ..,T, ,

2. Dla dowolnej pary operacji nalezacej do tej samej transakcji 7, kolejnos¢ ich

wystepowania w harmonogramie S jest taka sama jak kolejno$¢ w transakeji T,

3. Dla dowolnych dwoch transakcji konfliktowych jedna z nich musi wystgpowaé w
harmonogramie przed druga”.[7]

Warunki te nie wymuszaja okre$lenia kolejnosci wystgpowania par operacji
bezkonfliktowych. Dla poprawnos$ci planu najwazniejsze sa czynnosci, ktore sa w konflikcie,
wobec tego problem budowania planéw szeregowalnych mozna rozwiaza¢ zapewniajac nieco
silniejszy warunek, a mianowicie ,,szeregowalnosci konfliktow”.[1]

,, Plan nazywamy szeregowalnym ze wzgledu na konflikt, jesli jest on rownowazny ze
wzgledu na konflikty z innym planem sekwencyjnym.

Dwa plany sq rownowazne ze wzgledu na konflikty, jesli mozna przeksztatcic jeden z
nich w drugi, wykonujqc ciqg bezkonfliktowych zmian sqsiadujqacych czynnosci.”

Zamiany czynnosci bezkonfliktowych (czyli takich, ktére nie spowoduja wystapienia
konfliktu) mozna dokonywa¢ nieskonczenie wiele, a kazdy plan szeregowalny uzyskany przez
takie przeksztalcenia bgdzie poprawny. W szczego6lnosci kazdy plan szeregowalny ze wzgledu
na konflikt da si¢ doprowadzi¢ do planu sekwencyjnego za pomoca zamian czynno$ci

bezkonfliktowych.
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Przyktad 2.2
Dany jest plan szeregowalny ze wzgledu na konflikt:
r(A);w (A4);r,(A4); w,(A4);r,(B);w,(B);r,(B);w,(B),

Przeksztatcamy go do planu sekwencyjnego w nastgpujacy sposob (w kolejnych krokach

dokonujemy zamian czynno$ci podkre§lonych):

Kolejnym problemem jest jak sprawdzi¢ czy dany plan niesekwencyjny jest szeregowalny.
Przy prostych planach mozna sprébowac znalez¢ rownowazny plan sekwencyjny za pomoca
wyzej opisanych przeksztatcen. Jednak jest to metoda mato efektywna, a przy duzych planach
wrecz niemozliwa do wykonania. Do testowania szeregowalnos$ci plandw stuzy technika
oparta na grafie poprzedzania. Dla planu S graf poprzedzania to graf skierowany G=(N,E),
gdzie zbidr wierzchotkéw N tworza wszystkie transakcje z planu S (a wlasciwie ich numery
indeksoéw 7). Miedzy wierzcholkiem i a wierzchotkiem j istnieje krawedz od i do j, jesli

transakcja 7T, poprzedza transakcje T; , tzn. istniejg takie czynnosci 4, w T, oraz

A, w T, ze:
1. w planie S czynno$¢ A4, wystepuje przed 4,
2. obie czynnosci 4; i A, operuja na tym samym elemencie bazy danych,
3. co najmniej jedna z tych czynnosci jest zapisem.
Relacjg poprzedzania oznaczamy tak: 7, <g7, .
Testowanie szeregowalnosci polega na szukaniu cykli w grafie poprzedzania, Jesli taki

cykl zostanie znaleziony, oznacza to, Ze plan S nie jest szeregowalny.

Przyklad 2.3.
Dany jest plan:
S:r(A);w (A4);1r,(A);w,(A4);7y(B); wy(B), 7 (B); w,(B),

Graf poprzedzania dla tego planu wyglada nastgpujaco:
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Rys. 2.2. Wystepuje cykl, wige plan S nie jest szeregowalny.

Zapewnienie szeregowalnosci konfliktéw gwarantuje wygenerowanie poprawnego
szeregowalnego planu, ale spowoduje roéwniez odrzucenie plandw, ktore nie sa szeregowalne
ze wzgledu na konflikt, ale nie spowodowatby Zadnych zaklocen. Algorytm ten moze okazaé
si¢ zbyt restrykcyjny, przez co mato wydajny. Dlatego zdefiniowano inne, mniej wymagajace
rodzaje roéwnowazno$ci planow, ktore nie zapewniaja pelnej szeregowalnos$ci, ale sa
efektywniejsze, gdyz dopuszczaja plany, ktore w przypadku szeregowalnosci konfliktow
zostalyby odrzucone. Przykladem moze by¢ rownowaznos¢ perspektywiczna. ,Jldea
rownowaznosci perspektywicznej polega na tym, ze o ile kazda operacja odczytu danej
transakcji odczytuje wynik tej samej operacji zapisu w obu harmonogramach, operacje zapisu
kazdej z tych transakcji musza da¢ te same wyniki. Stad o operacjach odczytu mowi sig, ze
majq dostep do tej samej perspektywy w obu harmonogramach...”’[7]. Mozna udowodni¢, ze
kazdy harmonogram szeregowalny konfliktowo jest tez szeregowalny perspektywicznie, ale
nie odwrotnie.

Czasem mozna zrezygnowac i z tego rodzaju szeregowalno$ci planow na rzecz jeszcze
mniej restrykcyjnych. Taka decyzje mozemy podjaé, jezeli doktadnie znamy rodzaj operacji
jakie si¢ wykonuja na bazie. Jesli transakcje, ktore si¢ wykonuja, tylko dodaja albo odejmuja
warto$¢ elementow, to wiemy, ze nie musza spetnia¢ szeregowalnosci konfliktow, ani
szeregowalnosci perspektywicznej, gdyz ze wzgledu na przemienno$¢ dodawania, nie

spowoduja zaktocenia spdjnosci bazy danych.

2.2.1zolacja

Drugim zadaniem dla menadzera transakcji w zwiazku z wspotbiezno$cia jest zapewnienie
wlasnos$ci izolacji transakcji. Pelna izolacja transakcji powoduje, ze wszelkie modyfikacje

czynione przez jedna transakcje, nie sa widoczne przez inne transakcje, dopdki transakcja
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modyfikujaca nie zostanie zatwierdzona. Zapewnienie tej wlasnosci jest trudne i niekiedy

sprowadza si¢ do tego, ze w czasie gdy wykonuje si¢ jedna transakcja, inne czekaja, az ta

skofnczy swoje dziatanie. Tracimy wowczas mozliwo$¢ wspolbieznego wykonywania sig

transakcji, co bardzo spowalnia system. Zdarzaja si¢ rowniez tzw. transakcje o dlugim czasie

trwania, dla ktorych zapewnienie pelnej izolacji jest czgsto niemozliwe, gdyz ewentualne

wycofanie tej transakcji zmuszatoby do kaskadowego wycofania szeregu innych transakcji.

Poniewaz czgsto istnieja powazne przestanki przemawiajace za szybko$cia dziatania bazy

danych i dostgpu do najbardziej aktualnej wersji danych, czasami sig ostabia warunek izolacji,

a tym samym dopuszcza si¢ mozliwo$¢ naruszenia szeregowalnosci. Standard SQL okresla

trzy sytuacje, ktore moga naruszy¢ szeregowalno$¢ wykonania si¢ transakcji:[6]

brudny odczyt. Zaldézmy, ze transakcja I', modyfikuje pewien wiersz. Nastepnie
transakcja T, pobiera dane z tego wiersza, po czym transakcja 7T, zostaje
zakonczona wycofaniem. Wowczas transakcja 7T, widziata wiersz, ktory juz nie
istnieje, a w zasadzie nigdy nie istniat, poniewaz transakcja 7', praktycznie nigdy nie
zaszla,

niepowtarzalny odczyt. Zatbzmy, ze transakcja T, czyta pewien wiersz. Nastgpnie
transakcja 71, aktualizuje ten wiersz, a pozniej transakcja 7, ponownie czyta ,,ten
sam” wiersz. W tej sytuacji transakcja 7', uzyskata dwa rdzne zestawy tego samego
wiersza,

fantomy: Zatbzmy, ze transakcja T,  pobrata zestaw wszystkich wierszy
spetniajacych pewne warunki. Nastepnie transakcja 7, wstawia nowy wiersz
spetniajacy ten sam warunek. Jezeli teraz transakcja 7', powtorzy to wyszukiwanie, to

zobaczy wiersz, ktorego nie bylo poprzednio, czyli ,,fantom”.

Pelna izolacja oznacza nie wystapienie, ktorejkolwiek z wyzej opisanych sytuacji.

Poniewaz uzytkownikowi moze nie zaleze¢ na petnej izolacji, dano mu mozliwo$¢ wyboru i

zdefiniowano cztery poziomy izolacji:

SERIALIZABLE - poziom pelnej izolacji, gwarantuje szeregowalnos$¢, jedyny
catkowicie bezpieczny poziom,

REPEATABLE READ - na tym poziomie dopuszczalny jest odczyt ,,fantomow”,
natomiast pozostate dwie sytuacje naruszajace szeregowalnos¢ wystapi¢ nie moga,

READ COMMITTED - nie dopuszczalng sytuacja jest jedynie brudny odczyt,
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natomiast moze wystapi¢ niepowtarzalny odczyt jak i fantomy,
« READ UNCOMMITTED - najstabszy poziom izolacji, dopuszczalne sa wszystkie trzy
sytuacje zaktocajace szeregowalnoscé.
Nie zawsze w bazie danych zaimplementowane sa wszystkie poziomy. Jesli dostepne sa co
najmniej dwa poziomy, to wowczas uzytkownik ma mozliwo$¢ ustawienia dla kazde;j
transakcji poziom izolacji, z jakim ma si¢ dana transakcja wykonac. Najbezpieczniej jest

jesli wszystkie transakcje wykonuja si¢ z poziomem SERIALIZABLE.

2.3.Mechanizmy sterowania wspotbieznoscig

Jak juz wczesniej wspomnialam za zarzadzanie i wykonanie planu odpowiada planista.
Jego zadanie polega na tym, zeby nie dopusci¢ do powstania i wykonania planu, ktory nie
bylby szeregowalny. On rowniez odpowiada za to, zeby transakcje wykonywaly si¢ z
odpowiednim poziomem izolacji. Sposobow zapewniajacych te warunki jest kilka. Do
najbardziej popularnych mechanizmoéow naleza:

+ blokady

- znaczniki czasowe

- walidacja

Mechanizmy te mozna podzieli¢ na pesymistyczne 1 optymistyczne.  Podejscie
pesymistyczne zaktada, ze konflikty migdzy transakcjami bgda si¢ zdarzaly czgsto. Wobec
tego nalezy tak zaimplementowaé techniki sterowania wspodibieznoscia, by zapobiegaty
powstawaniu konfliktow. Takim mechanizmem jest stosowanie blokad. Dzigki nim zapewnia
si¢ odpowiedni poziom izolacji dla transakcji 1 wilasciwe ich uszeregowanie. Skutkiem
blokowania elementéw jest konieczno$¢ opoOzniania niektoérych transakcji, czyli
wstrzymywanie ich na pewien czas, az sytuacja konfliktowa minie. Minusem takiego
postepowania jest mozliwo$¢ wystapienia zakleszczenia, czyli wstrzymania transakcji na
nieskonczony czas (problem ten zostanie bardziej szczegdtowo omodwiony w nastgpnym
podrozdziale). Techniki optymistyczne zaktadaja, ze sytuacje konfliktowe zdarzaja si¢ rzadko,
wigc optaca si¢ zaryzykowa¢ wykonanie transakcji bez opoznien, koniecznych do
zapewnienia szeregowalnosci. Dopiero gdy dochodzi do sytuacji, w ktérej np. zostaje

zaktocona spdjnos¢, transakcje sa przerywane, wycofywane i uruchamiane ponownie. W
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systemach optymistycznych nie wystgpuja zakleszczenia 1 sa duzo efektywniejsze , gdy
wigkszo$¢ transakcji wykonuje tylko czytanie. Natomiast jesli problemy zdarzaja si¢ czgsto, to
koszty zwiazane z wycofywaniem transakcji moga by¢ zbyt wysokie 1 wowczas lepiej jest
stosowa¢ techniki pesymistyczne. Do mechanizméw optymistycznych naleza znaczniki

czasowe i walidacja.

2.4.Blokady

Mechanizm blokowania jest jednym znajczgsciej stosowanych rozwiazan. Jezeli jaka$
transakcja chce pracowa¢ na elemencie bazy danych, to planista, zanim go udostgpni
transakcji, naktada na niego blokadg. Dzigki temu zadna inna transakcja nie bgdzie miata
dostepu do tego elementu, az do momentu, w ktérym transakcja pierwsza zakonczy si¢ i
planista zwolni blokade. Zeby blokada zostala zwolniona transakcja musi powiadomié
planist¢ o tym, Ze juz skonczyla swe dzialania. Podsumowujac, transakcja oprocz zadan
zapisu 1 odczytu wysylta do planisty zadania naktadania i zwalniania blokad. Dla zaznaczenia
tych czynno$ci w planie bedg uzywaé nastgpujacej notacji:

1.(X) -transakcja T, zada zablokowania elementu X.
u,(X) -transakcja T, zada zwolnienia elementu X.

Blokady przechowywane sa w tablicy blokad. Moze by¢ ona zaimplementowana jako
tablica z haszowaniem, gdzie kluczem jest adres elementu blokowanego. Ponadto musi
zawiera¢ informacjg, ktora transakcja natozyta blokadg, gdyz tylko ona moze ja potem
zwolnié. Szczegdtowa strukture tablicy blokad oméwig nieco pdzniej. Gdy planista otrzymuje
zadanie dostgpu do elementu od transakcji, najpierw sprawdza w tablicy blokad czy na tym
elemencie nie zostata natozona blokada 1 albo umozliwia dziatanie transakcji, albo ja opdznia.

Powyzej sformutowane zasady stosowania sktadaja si¢ na dwa zatozenia, ktére gwarantuja
poprawno$¢ dziatania mechanizmu blokad. Zatozenia te, to:

« Spojnosc transakcji — czynnosci 1 blokady musza by¢ od siebie zalezne w nastgpujacy
Sposob:
1. Transakcja moze odczyta¢ lub zapisa¢ element , je$li uprzednio wystapita z
zadaniem blokady i jeszcze nie wykonata zwolnienia ,

2. Jesli transakcja spowodowata blokadg elementu, to musi go potem zwolni¢
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Legalnos¢ planu — zadne dwie transakcje nie moga zablokowac tego samego elementu,

o ile nie zostal on zwolniony.

Przyklad 2.4.

Oto plan szeregowalny z Przyktadu 1. wzbogacony o czynnosci zaktadania 1 zdejmowania

blokad:

T1 T2 A B
1 10 1 10
2 ll(A)frl(A)
4 wi(4);u(4) 12
5 lz(A)frz(A)
6 S:=s*2
7 wy(A);u,(A) 24
8 ll(B);rl(B)
10 w(B);u,(B) 12
11 lz(B)frz(B)
12 S:=s*2
13 wy(B);u)(B) 24

Powyzszy plan jest poprawny, spetnia zatozenia spojnosci transakcji 1 legalno$ci planu.

2.4.1.Dwufazowe blokowanie

Z dotychczasowych rozwazan wynika, ze planista powinien zorganizowan taki plan, zeby

byt legalny, spelniat wlasno$¢ spojnosci oraz byt szeregowalny. Okazuje sig, ze istnieje taki

warunek, ktory gwarantuje, ze plan legalny jest tez szeregowalny, a przez to i spetniona jest

spojnos¢ transakcji. Warunek ten nazywa si¢ dwufazowym blokowaniem lub 2PL (two-phase

locking) 1 jest powszechnie stosowany w systemach bazodanowych. Brzmi on nastgpujaco:

W kazdej transakcji wszystkie Zqdania blokowania wystepujq przed jakimkolwiek

zqdaniem zwolnienia.
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Jak sama nazwa wskazuje postgpowanie blokowania spetniajacego ten warunek sktada sig
z dwoch faz:

« faza pierwsza, w trakcie ktorej wykonywane sa wszystkie blokowania wymagane do

realizacji transakcji,

 faza druga, w trakcie ktorej zwalniane sa wszystkie blokady natozone w fazie pierwsze;.

Plan z Przyktadu 4. nie spetnia warunku 2PL, gdyz np. transakcja 7', zwalnia blokade z
elementu A zanim natozy blokadg na element B.

Wiemy, ze plan S z transakcjami 2PL, jest szeregowalny. Wiemy tez, ze kazdy plan
szeregowalny jest rownowazny ze wzgledu na konflikt z planem sekwencyjnym 1 w zwiazku z
tym mozna jeden przeksztalci¢ w drugi. Okazuje sig, ze transakcje w rownowaznym planie
sekwencyjnym wystepuja w tej samej kolejnosci jak pierwsze ich zwolnienia w planie
szeregowalnym z 2PL.

Wiemy juz jak mozna skonstruowac plan szeregowalny i poprawny. Jednak to nie koniec
problemow z transakcjami. Niestety dwufazowe blokowanie moze spowodowac zakleszczenie
transakcji. ,,Jest to taka sytuacja, gdy dwie transakcje (lub wigcej) czekaja na zwolnienie

blokady jednostek, ktore nawzajem blokuja”[2].

Przyklad 2.5.

T\:1,(A);r,(A4),w, (4),
T,:1,(B),;r,(B); w,(B),

1(B)J'u](A)J'rl(B);WI(B);MI(B);
2(A);uy(B);ry(A4);wy(A4), u,(A);

[
[

Jezeli czynnosci tych transakcji przeplecie si¢ w nastepujacy sposob:

S:1(A);r(4);1,(B):ry(B);wi(4), wy(B), [,(B);1,(4);

to dojdzie do zakleszczenia. Transakcja 7', chce zablokowaé element B, ale nie moze,
gdyz zostal on zablokowany przez transakcje¢ 7, i nie zostal jeszcze zwolniony. Zostaje
wiec wstrzymana i czeka na zwolnienie blokady. Transakcja 7, natomiast, chce dostepu do
elementu A zablokowanego wczesniej przez transakcje 7, i rownie czeka na jego
zwolnienie. Transakcje te czekaja tak bez konca.

Problem zakleszczenia mozna rozwiaza¢ na dwa sposoby:
1. poprzez protokoty zapobiegania zakleszczeniom,
2. poprzez protokoty wykrywania zakleszczen i limity czasowe.

Jeden z protokotow pierwszego rodzaju wymaga, aby kazda transakcja ,,z gory blokowata

wszystkie wymagane elementy”. Jest to warunek czgsto nie mozliwy do spetnienia i mocno
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ograniczajacy wspotbieznos¢.

Inne rozwiazanie opiera si¢ na pojgciu znacznika czasowego transakcji, czyli unikalnego
identyfikatora transakcji. Znacznik ten porzadkuje transakcje wedlug kolejnosci ich
powstania, czyli transakcje starsze maja mniejsza wartos¢ znacznika. Zat6zmy, ze transakcja
T chce zablokowa¢ element X. Jeden ze schematéw ,,czekaj-koncz” zaktada, ze jesli X posiada
juz blokad¢ zatozona przez transakcj¢ mlodsza, wowczas T jest wstrzymywana, w
przeciwnym przypadku transakcja jest anulowana i1 uruchamiana ponownie z nowym
znacznikiem czasowym. Drugi schemat ,,zakoncz-czekaj” dziala w ten sposob, ze jesli
element X zostal zablokowany przez transakcje mtodsza to zostaje ona anulowana, by ustapi¢
miejsca transakcji starszej. Metoda ta daje pierwszenstwo transakcjom starszym i nigdy one
nie oczekuja. Moze jednak sprawia¢ ,,przykre niespodzianki” uzytkownikom transakcji
mtodszych.

Kolejne metody zapobiegania zakleszczeniom to tzw. algorytmy nie oczekiwania lub
oczekiwania ostroznego. Pierwszy algorytm zaklada, ze zadna transakcja nie oczekuje, a w
sytuacji, gdy nie moze uzyska¢ blokady, zostaje anulowana i1 za jaki§ czas uruchamiana
ponownie. W tej metodzie moze doj$¢ do niepotrzebnego anulowania wielu transakcji, gdyz
nie sprawdzane jest czy w ogole zaglodzenie moglo wystapi¢. W tym wzgledzie lepszy jest
algorytm oczekiwania ostroznego. Jesli transakcja 7 chce uzyska¢ blokad¢ bedaca w
konflikcie z blokada juz natozona na elemencie X, najpierw sprawdzane jest, czy transakcja,
ktora zablokowata X, jest wstrzymywana. Jesli tak, to transakcja 7' zostaje anulowana, w
przeciwnym przypadku trafia na list¢ transakcji oczekujacych.

Protokoty drugiej grupy polegaja na wykryciu zakleszczenia i jego wyeliminowaniu.
Najbardziej znany mechanizm oparty jest o tzw. graf oczekiwania. Wierzchotki grafu
stanowig transakcje. Krawedz skierowana migdzy wierzchotkami 7, i T, ( T,—=T,; )jest
tworzona wtedy, gdy transakcja 7'; czeka na zablokowanie elementu, ktory jest juz
blokowany przez T, . Jesli w tak skonstruowanym grafie wystepuja cykle, oznacza to, ze w
systemie wystgpuje zakleszczenie. W celu eliminacji zakleszczenia, nalezy wybraé ,,ofiarg”,
czyli ustali¢, ktéra transakcji tworzacych cykl ma zosta¢ wycofana. Menedzer powinien
wybra¢ ta transakcjg, ktoéra ma mniejszy koszt wycofania operacji. Problemem tego podejscia
jest kwestia, kiedy 1 jak czgsto system powinien uruchamia¢ algorytm budowania grafu i jego
przeszukiwania.

Najprostszym sposobem radzenia sobie z zakleszczeniami sa /imity czasowe. Polega ona
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na tym, ze transakcja, ktéra czeka zbyt dlugo (wigcej niz to okresla limit czasowy), jest
uniewazniana. Minusem tej metody jest fakt, ze uniewazniane sa wszystkie transakcje, ktore

wystarczajaco dtugo czekaja, a nie tylko te tworzace zakleszczenie.

2.4.2.Typy blokad

Do tej pory w rozwazaniach stosowane byl jeden typ blokad. Transakcja blokujaca
zamykata na pewien czas dostgp do elementu innym transakcjom. Nie zawsze jednak takie
zachowanie jest konieczne. Jezeli dwie transakcje wykonuja tylko zapytanie typu SELECT,
czyli czytaja dane 1 ich nie modyfikuja, to nie jest konieczne by jedna z transakcji czekata, az
druga zakonczy czytanie. Taka czynno$¢ moze si¢ wykona¢ jednoczesnie. Niewskazane jest
natomiast by w czasie, kiedy jedne transakcje czytaja element inna chciata je modyfikowac.
Roéwniez elementy modyfikowane nie powinny by¢ widoczne dla transakcji czytajacych, az
do momentu zakonczenia modyfikacji. Stad wtasnie wziat si¢ najbardziej podstawowy podziat
na dwa typy blokad na blokade wspdlng (dzielona) i wylqcznq.

Blokada wspolna jest tzw. ,,blokada do odczytu”. Jesli transakcja chce tylko czyta¢ naktada
na element blokadg wspdlna. Na jeden element moze by¢ natozonych przez rézne transakcje
wiele takich blokad jednoczesnie. Nalezy pamigta¢, ze musza to by¢ tylko i wylacznie
transakcje czytajace. Blokada wspolna nie pozwala modyfikowaé elementu, czyli natozy¢
przez inng transakcj¢ blokady do zapisuj. Na jednym elemencie bazy moze by¢ natozona w
jednej chwili tylko jedna blokada wytaczna. Nalozenie tej blokady oznacza, ze ani inne
transakcje piszace, ani czytajace nie maja dostgpu do elementu.

Przy kolejnych analizach transakcji blokady te bedg oznaczaé¢ w nastgpujacy sposob:
s1,(X) - oznacza natozenie blokady wspolnej na elemencie X przez transakcje T .
x[,(X) - oznacza natozenie blokady wylacznej na elemencie X przez transakcje 7T, .

Natomiast zdejmowanie blokad bgdzie dla obu typow oznaczone tak jak poprzednio, czyli

u(X)

W tym nowym konteks$cie warunki spojnosci, dwufazowego blokowania 1 legalnosci planu
brzmia nastgpujaco:

1. Spojnosc transakcji: Nie mozna pisa¢ bez nalozenia blokady wyltacznej i nie mozna czyta¢

bez blokady wspdlnej. Po kazdej blokadzie musi nastapi¢ zwolnienie tego samego
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elementu,

2. Dwufazowe blokowanie: Blokowanie musi wystgpowac przed zwolnieniem,

3. Legalnosc¢ planow: Element moze mie¢ blokadg¢ wytaczna natozong przez jedna transakcje
lub wiele blokad wspolnych, ale nie moze mie¢ jednoczesnie blokady wspolnej i
wylaczne;.

Zauwazmy tez, ze jedna transakcja moze blokowac ten sam element zarowno wspdlnie jak
1 wylacznie, o ile nie kidci si¢ to z innymi transakcjami. Ponadto dla tych dwodch typow
blokad aktualna jest wiasnos¢, ze legalne plany dla spojnych transakcji 2PL sa szeregowalne
ze wzgledu na konflikt.

Jezeli w sterowaniu wspolbiezno$cia stosuje si¢ kilka typéw blokad, to w tablicy blokad
przy kazdej blokadzie powinna si¢ znalez¢ informacja o tym jakiego ona jest typu.

W takiej sytuacji, planista musi wiedzie¢, kiedy moze dana blokadg natozy¢ i wedtug
jakiej strategii. Nalezy wigc planistg nauczy¢ wszystkich zaleznosci pomig¢dzy nimi. Do tego
celu stuzy macierz kompatybilnosci. Wiersze w macierzy kompatybilnosci odpowiadaja
blokadom natozonym na element X, natomiast kolumny - Zadane typy blokowan. Macierz
wypelniona jest warto$ciami ,,Tak” lub ,,Nie”. Jezeli transakcja zada natozenia blokady
danego typu, to planista sprawdza w tablicy blokad czy element nie zostal juz zablokowany.
Jesli tak to odczytuje jakiego typu jest ta blokada, a nastgpnie sprawdza w macierzy
kompatybilnosci, co znajduje si¢ na przecigciu wiersza z typem posiadanej blokady 1 kolumny
z typem blokady zadanej. Znaleziona warto$¢ jest odpowiedzia na pytanie o zezwolenie
natozenia blokady.

Macierz kompatybilnosci dla blokowania wspdlnego 1 wytacznego wyglada nastepujaco:

Blokady Zqdane

bl. wspolna | bl. wylaczna
Posiadane bl. wspdlna Tak Nie
blokady  bl. wylaczna Nie Nie

Stosujac powyzszy schemat blokowania transakcja , ktora chce najpierw czyta¢ element
bazy danych X, a potem na nim pisaé, od razu zaktada blokade wytaczna, co blokuje dostep
innym transakcjom. Moze si¢ zdarzy¢, ze etap czytania jest do$¢ diugi 1 wlasciwie w tym

czasie nie ma przeciwwskazan, zeby inna transakcja mogla tez przeczyta¢ ten element. W celu
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usprawnienia systemu stosuje si¢ nastepujaca modyfikacje: transakcja, ktora chce czytac i
pisa¢ najpierw zaktada blokad¢ wspdlna na element X, a dopiero gdy przystgpuje do pisania
zaktada blokad¢ wylaczna, z tym Ze nie ma zwolnienia poprzedniej blokady tylko jej zamiana.
W czasie czytania inne transakcje rowniez moga naktada¢ blokady wspdélne. W momencie gdy
transakcja chce rozpoczaé pisanie musi poczekaé, az wszystkie inne transakcje, ktore czytaty
razem z nasza transakcja zwolnia swoje blokady wspolne. Modyfikacja ta ma jeden duzy
minus. Moze si¢ bowiem zdarzy¢, ze kilka transakcji zablokuje element wspolnie z zamiarem
pdzniejszego pisania. Gdy nadejdzie moment zapisu wszystkie te transakcje beda czekaly na
wzajemne zwolnienie blokad wspolnych. Dochodzi wigc do zakleszczenia i1 system sig
zawiesza.

Zeby rozwiazaé ten problem mozna wprowadzi¢ dodatkowy tryb blokowania — tzw.
blokade aktualizujqcq. Jest ona blokada tylko do czytania, ale jest ona réwniez informacja dla
innych transakcji, ze wkrotce stanie si¢ blokada do pisania. Blokadg aktualizujaca mozna
naktada¢ na element, ktory jest juz blokowany wspolnie. Jesli natomiast element ma blokade
aktualizujaca, to inne transakcj¢ nie moga juz na niego nalozy¢ zadnej innej blokady. Tylko
transakcja, ktora natozyta blokadg aktualizujaca moze zablokowac element wyltacznie.

Dla trzech trybéw blokowania: wspolnego, wylacznego 1 aktualizujacego macierz

kompatybilnosci wyglada tak:

Blokady iqdane
bl. bl. bl.

wspdlna  wylaczna = aktualizujac

a
Posiadane  bl. wspdlna Tak Nie Tak
blokady bl. wylaczna Nie Nie Nie
bl. aktualizujaca Nie Nie Nie

Istnieje jeszcze jeden rodzaj blokad - blokady przyrostowe. Sa to blokady przeznaczone
tylko do okreslonego typu transakcji, ktore zwigkszaja albo zmniejszaja wartos¢ elementu.
Wobec tego blokade przyrostowa mozna stosowacé tylko do transakeji, ktore modytikuja
element liczbowy poprzez wykonanie podstawowych operacji arytmetycznych dodawania i
odejmowania. Do operacji zwigkszania i zmniejszania elementu, mozna by oczywiscie

stosowa¢ wyzej wymienione blokady: wspolne, wyltaczne i aktualizujace. Wystarcza one do
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zachowania poprawnosci systemu. Blokady te wyr6ézniono po to, by usprawni¢ systemy, w
ktérych najczgsciej wykonywanymi transakcjami sa wlasnie transakcje przyrostowe np.
Systemy bankowe, ktore gtdéwnie zajmuja si¢ odejmowaniem lub dodawaniem okreslonych
wartosci do konta. Jak juz wczesniej wspomniatam operacje te sa przemienne, wige kolejnosé
ich wykonania na tym samym elemencie nie jest istotna. Stad spada obowiazek z planisty
pilnowania, ktora transakcja powinna wykonywac si¢ pierwsza. Nalezy jednak pamigtac, ze
operacje przyrostu nie sa przemienne z operacjami czytania i pisania.
W dalszych rozwazaniach zapis inc(X,c) bedzie oznaczat operacje przyrostu elementu
X o warto$¢ c; sktada sig¢ ona z nastgpujacego ciagu czynnosci: READ(X,t); t:=t+c; WRITE
(X,t). Zapis il,(X) oznacza, ze transakcje 7, zada nalozenia blokady przyrostowej na
elemencie X. W celu zachowania spojnosci transakcji 1 legalnosci plandw powinny by¢
zachowane nastgpujace zasady:
1. Transakcja spdjna moze wykonywac operacje przyrostu na elemencie X wtedy, kiedy X jest
zablokowany przyrostowo,
2. W planach legalnych w danej chwili wiele transakcji moze blokowa¢ jeden element X
przyrostowo,
3. Czynnoé¢ inc;(X) jest w konflikcie zarowno z 7;(x) ,jaki w,(X) ,dla i#j ,ale
nie jest w konflikcie z incj(X)

Stad tatwo zdefiniowa¢ macierz kompatybilnosci dla blokad wspdlnych, wytacznych i

przyrostowych:
Blokady qdane
bl. bl. bl.
wspdlna  wylaczna przyrostowa
Posiadane bl. wspolna Tak Nie Nie
blokady bl. wylaczna Nie Nie Nie

bl. przyrostowa Nie Nie Tak
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Przyktad 2.6
Rozwazmy naste¢pujace transakcje i przeplatanie si¢ ich czynnosci.
T, T,
1 sl (4);r(4);

Slz(A)f’”z(A)
il ,(B),inc,(B)
il (B),inc,(B)

/

uy(A); uy(B);

AN L W

u,(4);u,(B);

Zauwazmy, ze planista nie musi opdznia¢ zadnej z transakcji, a kolejnos$¢ operacji w

wierszu 3 1 4 nie ma znaczenia.

2.4.3.Tablica blokad

Jak juz weze$niej wspomniatam blokady przechowywane sa w tablicy blokad. Zazwyczaj
do tego celu wydzielony jest oddzielny obszar w pamigci operacyjnej. W tablicy
przechowywane tylko elementy blokowane wigc wielko$¢ jej nie zalezy od wielko$ci bazy ale
zmienia si¢. Moze by¢ zaimplementowana jako tablica z haszowaniem, gdzie jak kluczy

uzywa sig¢ adresow elementow. Ponizszy obrazek przedstawia strukture tablicy blokad:

Adres elementu | Dane o
blokowanego ablokowaniu Tryb grupowy

Bit oczekiwania

Lista

|Trans |Tr3,f|:| “Czeka?| Meut |

|Trans |Tr3,fh |Czeka?| Mext |

!

Rys. 2.3. Schemat tablicy blokad; zrodto [1]
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W pierwszej kolumnie przechowywane sa adresy elementéw. W drugiej znajduje sig
struktura, sktadajaca si¢ z nastgpujacych pol:

1. Tryb grupowy - jest informacja w jakim trybie zostat zablokowany element przez
transakcje lub grupe transakcji. Jesli stosowany jest system blokowania wspdlnego(S)-
wylacznego(X)-aktualizujacego(U), to wartos¢ tego pola bedzie wynosi¢ S, w przypadku
gdy na element bedzie nalozona co najmniej jedna transakcja wspdlna, X-oznacza jedna
blokad¢ wylaczna, U-gdy element zostat zablokowany jedna blokada aktualizujaca lub
blokadami wspolnymi i blokada aktualizujaca,

2. Bit oczekiwania — informuje o tym, czy jakie$ inne transakcje czekaja na zablokowanie
danego elementu:1-tak, 0 — nie,

3. Lista — jest to lista transakcji, ktore czekaja na zablokowanie lub transakcji, ktére blokuja
wlasnie element wspolnie/aktualizujaco. Kazdy element tej listy zawiera informacjg o tym:

a) jaka transakcja blokuje lub oczekuje na blokade, czyli identyfikator transakcji,

b)w jakim trybie blokuje chce zablokowa¢ (S,X lub U),

c) czy jest transakcja blokujaca czy oczekujaca ,
d)wskaznik na nastepny element listy.

PrzesledZzmy teraz proces zakladania i zwalniania blokad. Zat6Zzmy, Ze transakcja 7 chce
zablokowac¢ element X . Najpierw planista sprawdza, czy element X ma swdj wpis w tablicy,
przeszukiwana jest wigc pierwsza kolumna tablicy. Jesli takiego wpisu nie ma, do tablicy
dodawana jest nowa pozycja zawierajaca adres elementu X, tryb grupowy jest ustawiany na
tryb zadanej blokady, bit oczekiwania wynosi 0, a lista zawiera jeden element z numerem
transakcji, trybem 1 bitem oczekiwania 0. Jesli natomiast element X jest juz blokowany to
planista odczytuje tryb grupowy elementu oraz tryb zadanej blokady i sprawdza w macierzy
kompatybilnosci czy blokady te moga by¢ natozone jednoczesnie. Jesli tak to, w zaleznosci
od rodzajéw blokad, tryb grupowy jest modyfikowany albo pozostaje bez zmian. Do listy
natomiast zostaje dodany element z numerem nowej transakcji 1 bitem czekania réwnym O.
Jesli natomiast planista decyduje si¢ opdzni¢ transakcje, to wowczas tryb grupowy pozostaje
bez zmian, grupowy bit oczekiwania zostaje zmieniony na 1, a do listy dodana zostaje
transakcja z bitem oczekiwania 1.

W przypadku zwalniania blokady najpierw usuwa si¢ z listy transakcji blokujaco-
czekajacych informacjg o transakcji, ktora zakonczyta juz swe dziatanie. Jesli bit

oczekiwania wynosi 0, to tryb grupowy wowczas nie zmienia si¢: w przypadku, gdy
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zdejmowana jest blokada wspdlna, to tryb grupowy moze by¢ S albo U 1 po usunigciu blokady
taki zostanie. W przypadku blokady wspolnej nalezy sprawdzi¢, czy na liscie znajduja si¢ inne
transakcje. Jesli nie to usuwany jest caty wpis o elemencie blokowanym z tablicy. Tak samo
jest w przypadku zdejmowania blokady wytacznej i aktualizujacej, gdyz z ich definicji
wiadomo, ze w momencie zdejmowania tych blokad inne transakcje nie blokuja elementu.
Jesli natomiast bit oczekiwania (grupowy) jest ustawiony na 1 to po zdjeciu blokady X lub U,
lub ostatniej blokady z grupy typu S, nalezy przydzieli¢ blokadg, jednej z oczekujacych
transakcji. Przydzielanie blokad transakcjom oczekujacym moze si¢ odbywac wedtug
nast¢pujacych zasad:

1. pierwszy przyszedt, pierwszy obstuzony,

2. priorytet blokad wspdlnych,

3. priorytet blokad wytacznych.

Pierwsza z wymienionych zasad odzwierciedla system kolejkowy i wydaje si¢ by¢
najbardziej sprawiedliwa, gdyz nie powoduje zaglodzenia zadnej transakcji. Ale w zaleznosci
od potrzeb 1 zatozen systemu bazy danych, mozna stosowac pozostate zasady.

W przypadku stosowania pierwszej zasady, bierzemy pierwsza transakcje z listy 1
przydzielamy jej blokade ustawiajac tryb grupowy taki jak typ blokady. Jesli blokada ta jest
typu U lub X to sprawdzamy czy za nia na licie znajduja si¢ jakie$ wpisy. Jesli tak to bit
oczekiwania nalezy ustawi¢ na 1. Jesli pierwsza blokada w kolejce byta blokada typu S,
nalezy rozwazy¢ nastepujace sytuacje:

w kolejce znajduja si¢ jeszcze inne transakcje czekajace tylko na blokadg wspolna.
Wowczas wszystkim transakcjom przyznana zostaje blokada, a ich bity oczekiwania
zmieniaja si¢ na 0, bit grupowy réwniez ustawiany jest na 0,

jesli w kolejce oprocz wyzej wymienionych czekaja jeszcze transakcje aktualizujace, to
pierwszej z nich przydziela si¢ blokade, tryb grupowy zostaje zmieniony na U 1w
zalezno$ci czy transakcji aktualizujacych jest wigcej niz jedna ustawia si¢ grupowy bit
oczekiwania. W przypadku, gdy transakcje na liScie sa ustawione w kolejnosci:
wspolne, aktualizujace, wspoélne, to nalezy si¢ zastanowic, czy przydzielamy blokady
wszystkim transakcjom wspolnym i jednej aktualizujacej, czy tylko tym wspolnym ,
ktore znajduja si¢ przed pierwsza blokada aktualizujaca. Pierwszy sposob promuje
blokady wspdlne 1 moze powodowac nieco sprawniejsze dziatanie transakcji ale i
zakldcenie spojnosci bazy danych. Drugi sposob jest bardziej poprawny, gdyz

transakcje, ktore przyszty do systemu pozniej niz transakcja aktualizujaca powinny
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przeczyta¢ wersje danych po ich modyfikacji,

podobnie jest gdy, na liscie znajduje si¢ cho¢ jedna transakcja wytaczna. Wowczas
stosujemy postulat przydzielania blokad tylko transakcjom wspdlnym wystgpujacym
przed pierwsza transakcja wyltaczna, pozostate transakcje nadal sa wstrzymywane. W

tym przypadku tryb grupowy nie zmienia sig.

2.4.4 Blokowanie hierarchicznych elementéw bazy danych

Wiemy juz jak zarzadza¢ blokadami pojedynczych elementow, kiedy zezwala¢ na ich
przydzielanie, a kiedy nie. Nalezy si¢ teraz zastanowi¢ jak zarzadza¢ blokadami, kiedy mamy
do czynienia z hierarchicznymi elementami bazy danych, czyli kiedy baza danych ma
strukture drzewiasta. W przypadku obiektowej bazy danych uktadem hierarchicznym
elementoéw jest obiekt i jego podobiekty. Podobnie w relacyjnych bazach danych elementem
nadrz¢dnym jest cata relacja, czyli tabela, a podrzednym np. wiersz lub krotka. Okazuje sig, ze
omowione do tej pory mechanizmy blokowania nie wystarcza do zachowania poprawnos$ci

bazy danych.

Przyklad 2.7
Niech A bedzie elementem bazy danych, a B, C i D jego podelementami. Zatdézmy, ze

transakcja 7', chce modyfikowaé element B. Wobec tego zada natozenia na ten element
blokady wytacznej. Nastepnie do systemu przychodzi transakcja 7', , ktora chce pracowac

nad elementem A, obojetnie czy chce pisa¢ czy czytac. Na elemencie A nie ma natozonej
blokady, wobec tego planista zezwala na jej dziatanie. W tym momencie dochodzimy do
bledu, gdyz transakcja T', , jesli chece przeczytac element A, to musi przeczyta¢ wszystkie
jego podelementy, czyli rowniez element B, ktory jest wlasnie modyfikowany. Jesli transakcja

T, chciataby pisa¢ na elemencie A, to wowczas dwie transakcje miaty by prawo w jednym
czasie modyfikowa¢ element B. A taki plan nie jest juz legalny.

Jednym z rozwiazan wyzej opisanego problemu jest naktadanie blokady na obiekt

nadrzgdny, jesli przynajmniej jeden jego podobiekt jest blokowany. Czyli transakcja 7',

chcac modyfikowac element B, powinna uprzednio zablokowaé element A. Jednak, jesli w
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tym czasie jaka$ inna transakcja 7; chciataby pracowac na elemencie C, to transakcja ta
zostalaby wstrzymana, gdyz wowczas musiataby zablokowac¢ element A. Z logicznego punktu
widzenia nie ma zadnych przeciwwskazan, by obie transakcje mogty si¢ wykonywacé
jednoczesnie, gdyz de facto dotycza one r6znych elementow. Poza tym gdyby transakcja

T, blokowata element B tylko do czytania, to rGwniez mozna by zezwoli¢ innym
transakcjom na czytanie nadrzednego elementu A. To rozwigzanie ogranicza mocno
wspolbiezno$¢ wykonywania sig transakcji.

Rozwazmy odwrotny przypadek, kiedy pierwsza transakcja blokuje najpierw element
nadrzg¢dny A. Czy planista powinien udostgpni¢ innym transakcjom jego podelementy? Zalezy
to od tego w jakim trybie zostat zablokowany element A i w jakim trybie chca kolejne
transakcje blokowac jego podelementy. Jesli na A zostata natozona blokada wytaczna, to
zadna inna transakcja nie powinna mie¢ dostgpu do elementoéw B, C i D. Jesli natomiast
blokada bytaby wspolna, to mozna by zezwoli¢ innym transakcjom na czytanie elementow
podrzednych.

Najlepszym rozwiazaniem tego problemu jest wprowadzenie takiego mechanizmu
blokowania, ktory w przypadku blokowania elementu podrzednego w hierarchii najpierw
sprawdza, czy elementy nadrzedne sa blokowane i w jakim trybie. A gdy ta blokadg¢ naktada,
to elementy nadrz¢dne dostaja informacjg, ze ktorys z ich podelementéw jest blokowany.
Mechanizm ten nazywany jest blokowaniem ostrzegawczym. Pojawiaja si¢ tu dwa nowe typy
blokad:

« IS — jest blokada ostrzegawcza informujaca, ze co najmniej jeden podelement tak

blokowanego elementu jest blokowany wspdlnie,

« IX—informuje, Ze co najmniej jeden podelement tak blokowanego elementu jest

blokowany wylacznie.

Poniewaz hierarchiczne struktury bazy danych mozna przedstawi¢ w postaci drzewa, to
mechanizm z wykorzystaniem blokad ostrzegawczych stosujmy nastepujaco:

1. Aby uzyska¢ blokadg typu S lub X na jakim$ elemencie rozpoczynamy przeszukiwania
drzewa od korzenia.

2. Jesli jest to element, ktory chcemy blokowac, to po sprawdzeniu w tablicy blokad, czy nie
zostal on wczesniej zablokowany, naktadamy blokadg i na tym koniec.

3. Jesli natomiast element, ktory chcemy zablokowa¢ znajduje si¢ nizej w hierarchii to przy

korzeniu umieszczamy blokadg IS lub X, w zaleznos$ci od tego w jakim trybie bedziemy
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blokowac¢. Nastepnie przechodzimy do poddrzewa, w ktérym znajduje si¢ szukany element

1 wracamy do kroku 2

Przyklad 2.8
Oto przyktad hierarchicznego uktadu elementéw i blokady natozone przy stosowaniu

blokowania ostrzegawczego, gdy chcemy natozy¢ blokadg na element F lezacy najnizej w

(D
O ©

B O &

Blokady ostrzegawcze IX nie pozwalaja na blokowanie S 1 X przez inne transakcje

hierarchii.

Rys.2.4.Herarchia obiektow; zrodio [1]

elementow A 1 D, natomiast zezwalaja na dostgp do elementow pozostatych. Wobec tego jesli
chcieliby$my zablokowa¢ element E tylko do czytania, to nie bytoby zadnego problemu, a na
elementy A i D zostatyby nalozone dodatkowo blokady ostrzegawcze IS. Mozliwo$¢

jednoczesnego naktadania réznych blokad okres$la jak zwykle macierz kompatybilnos$ci.

Blokady qdane
bl. bl. bl. bl.
wspdlna wylaczna ostrzegawcza ostrzegawcza

(S) (X) wspolna (IS)  wylaczna
(IX)
Posiadane bl. wspdlna(S) Tak Nie Tak Nie
blokady bl. wylaczna(X) Nie Nie Nie Nie
bl. ostrzegawcza wspolna(IS)  Tak Nie Tak Tak
bl. ostrzegawcza wylaczna(IX)  Nie Nie Tak Tak
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2.5.Znaczniki czasowe

Metoda znacznikow czasowych rozni si¢ istotnie od mechanizmu blokowania. Nie ma w
niej oczekiwania, a transakcje, ktore wejda w kolizje, sa wycofywane i uruchamiane
ponownie.

Istota tej metody jest przypisanie kazdej transakcji unikalnego znacznika czasowego 7.S(7)
— timestamp. Znacznik ten jest przypisywany w momencie rozpoczgcia si¢ transakcji i
odpowiada warto$ci czasu zegara systemowego w momencie rozpoczecia si¢ transakcji 7, lub
warto$ci nadanej przez menedzera transakcji na podstawie utrzymywanego w systemie
licznika. Planista musi przechowywac listg transakcji aktywnych 1 ich znacznikow czasowych.
Oprocz znacznika czasowego transakcji menedzer naktady dwa inne znaczniki na elementy
bazy danych::

« RT(X) — read timestamp — znacznik czasowy ostatniej transakcji, ktora odczytywata

element X,

- WT(X) — write timestamp — znacznik czasowy ostatniej transakcji, ktora zapisywata
element X.

Dzigki znacznikom czasowym, w sytuacji konfliktu, pierwszenstwo maja transakcje
starsze, czyli te, ktoére rozpoczely si¢ wczesniej. Metoda ta gwarantuje uszeregowanie
transakcji w takiej kolejnosci, jak w planie sekwencyjnym. Jesli jaka$ transakcja chce
pracowa¢ z elementem bazy danych X, sprawdza najpierw, kiedy nastapita jej ostatnia
modyfikacja, czyli znacznik WT(X). Jesli znacznik ten jest starszy od znacznika biezacej
transakcji 7.S(7), to nie ma zadnych przeszkod do kontynuowania transakcji. W przeciwnym
przypadku transakcja jest wycofywana i uruchamiana jeszcze raz z nowym znacznikiem
czasowym.

Reguty dziatania mechanizmu znacznikow czasowych mozna przedstawi¢ nastgpujaco:

1. Transakcja T chce wykona¢ instrukcj¢ READ(X):

a) jesli TS(T)<WT(X), to oznacza, ze doszto do zbyt poznego czytania, czyli transakcja T
chce przeczyta¢ to, co zapisala miodsza transakcja. W takiej sytuacji transakcja T
zostaje odrzucona 1 uruchomiona ponownie z nowym znacznikiem czasowym,

b) jesli TS(T)>WT(X), to operacja odczytu moze zosta¢ wykonana, a znacznik zapisu
zostaje zmieniony WT(X):= TS(T),

2. Transakcja T chce wykona¢ instrukcj¢ WRITE(X):
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a) jesli TS(T)<RT(X), to znaczy, ze doszto do zbyt poznego pisania, czyli transakcja T
chce zapisa¢ nowa warto$¢ elementu X, ktory zostal juz wczesniej przeczytany przez
transakcj¢ mtodsza. Transakcja 7' zostaje wigc uniewazniona i uruchamiana jeszcze raz
z nowym znacznikiem czasowym,

b) jesli TS(T)<WT(X), tzn. ze transakcja T chce modyfikowaé¢ element, ktory juz zostat
zmodyfikowany przez transakcj¢ miodsza, czyli chce go zmodyfikowac niepotrzebnie.
Transakcja T zostaje uniewazniona i uruchomiona ponownie z nowym znacznikiem
czasowym,

¢) w przeciwnym przypadku zapis moze zosta¢ wykonany, a WT(X):=TS(T).

Wyzej opisane reguly tworza podstawowq metode znacznikow czasowych. Plan powstaly
dzigki tej metodzie jest szeregowalny. Czasem do tej metody wprowadza si¢ tzw. zasade
zapisu Thomasa, ktora usprawnia dodatkowo mechanizm znacznikéw czasowych, ale za to
ostabia nieco szeregowalnos¢ planéw. Zasada ta powoduje, ze w sytuacji opisanej w punkcie
2b) transakcja, ktéra spoznita si¢ z zapisem nie zostaje uniewazniona, a zapis jej zostaje
uznany za ,,przestarzaly” i pominigty.

Metoda znacznikéw czasowym nie jest jednak wolna od btedéw. Problem stanowia
sytuacje, kiedy transakcja jest uniewazniana, ale zmodyfikowane przez nia dane zostaty juz
przeczytane przez inne transakcjg, czyli tzw. czytanie brudnopisow . Kolejny problem wynika
z zastosowania zasady zapisu Thomasa. Jesli wystapi sytuacja jak w punkcie 2b) i zapis
transakcji starszej zostanie pominigty, a nastepnie z jaki§ powodow transakcja milodsza
zostanie uniewazniona, to nalezaloby modyfikowanemu elementowi nadaé¢ warto$¢ z zapisu z
transakcji starszej. Jednak jest to nie mozliwe, gdyz przez zasadg zapisu Thomasa, ta wartos$¢
nie zostala nigdzie zapamigtana.

Jeden ze sposobow radzenia z takimi problemami polega na dodaniu trzeciego znacznika
na element bazy danych, tzw. bitu zatwierdzenia:

- C(X) - bit zatwierdzenia transakcji, przyjmuje warto$¢ logiczna: prawda lub falsz;
warto$¢ prawda jest przypisywana wtedy 1 tylko wtedy, gdy ostatnia transakcja , ktora
modyfikowata element X, zakonczyla si¢

W tej ,,wzbogaconej” wersji metody znacznikow czasowych stosuje si¢ reguly jak w
metodzie podstawowej, ale dodatkowo musi zosta¢ sprawdzony znacznik bitu zatwierdzenia.
Jesli C(X)=false, oznacza to, ze ostatnia transakcja, ktéra pracowata z tym elementem nie
zostala jeszcze zatwierdzona, a wigc istnieje ryzyko jej wycofania. W takiej sytuacji

transakcja zostaje wstrzymana i oczekuje, az do momentu, w ktérym C(X) przyjmie wartos¢
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prawda. Kiedy transakcja moze by¢ wykonana, znaczniki czasowe sa aktualizowane, bit
zatwierdzenia przyjmuje warto$¢ falsz, natomiast planista kopiuje poprzednia wartos§¢
elementu i jego poprzednie znaczniki czasowe. Dopiero w momencie zatwierdzenia transakcji
planista odszukuje elementy, z ktorymi transakcja pracowala, i nadaje warto$§¢ prawda bitowi
zatwierdzenia: C(X):=true. Gdyby transakcja zostalaby uniewazniona, planista bylby wstanie
przywroci¢ jej poprzednie wartosci 1 poprzednie znaczniki czasowe, a transakcje oczekujace
moglyby zosta¢ wznowione.

Wprowadzenie bitu zatwierdzenia do mechanizmu znacznikow czasowych rozwiazuje
problem ,,brudnopisu”, ale powoduje wstrzymywanie transakcji, czyli spowalnia system.
Metoda podstawowa jest najszybsza, ale za to ewentualne wycofywanie transakcji staje si¢
bardzo kosztowne i problematyczne. Dlatego mechanizm znacznikéw czasowych stosuje si¢
w systemach, w ktorych wystepuja gtownie transakcje czytajace, a wycofywanie zdarza si¢
bardzo rzadko. W innym przypadku mechanizm blokad okazuje sig¢ by¢ lepszy.

2.5.1.Znaczniki czasowe z wieloma wersjami

Metoda znacznikow czasowych z wieloma wersjami jest kolejna modyfikacja mechanizmu
podstawowego. Zaktada ona mozliwos¢ dostepu transakcji nie tylko do jednej — ostatniej
wersji elementu bazy danych, ale takze do jego wczedniejszych wersji. Wobec tego transakcja
piszaca nie nadpisuje wartosci elementu, ani jego znacznikdw czasowych, tylko tworzy jego
kolejna wersje. Dzigki temu transakcja, ktoéra bylaby odrzucona lub wstrzymana w
podstawowej metodzie znacznikoOw czasowych, moglaby zosta¢ wykonana. Zwigksza to
wielodostep 1 sprawnos¢ systemu, ale jest za to bardziej pamigciochlonne. Reguly dla planisty
postugujacego si¢ znacznikami czasowymi w wielu wersjach wygladaja nastepujaco:

1. Transakcja T chce wykona¢ instrukcje READ(X) — planista wyszukuje taka wersje
elementu X, np. X’ ,ktorej znacznik czasowy spetnia zalezno$¢: WT (X ')<TS(T) oraz
nie ma innej wersji elementu X np. X" takiej, ze WT(X')<WT(X'')<TS(T)
Nastepnie dla tej wersji elementu zostaje ustalony nowy znacznik czasowy

RT(X'"):=TS(T) ,
2. Transakcja T chce wykona¢ instrukcj¢ WRITE(X) — wowczas tworzona jest nowa wersja

elementu X z nowymi znacznikami czasowymi, ale zanim zostanie to dokonane planista
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musi sprawdzi¢, czy inna transakcja — mlodsza od T - nie czytala tego elementu, tzn. czy
nie zachodza nastgpujace zaleznosci:

Dla wersji elementu X ', takiego, ze WT (X ')<TS (T)oraz dla ktérego nieistanieje X '’
takie, ze WT (X "")<WT (X ')<TS(T), zachodzi RT (X ")>TS(T)

Gdyby te warunki zostaly spetnione, transakcja musiatby zosta¢ odrzucona i uruchomiona
jeszcze raz z nowym znacznikiem czasowym, gdyz inaczej dosztoby do zbyt pdznego
pisania.

Zauwazmy, ze w tak zorganizowanym mechanizmie znacznikdw czasowych, jedynymi
transakcjami, ktére moga zostaé przerwane sa transakcje piszace, natomiast transakcje
czytajace wykonajq si¢ zawsze.

Przechowywanie wielu wersji elementéw bazy danych wymaga dodatkowego miejsca w
pamigcei. Jednak nie jest to az tak duzy problem, gdyz stare wersje elementow, takie, ktore nie
beda juz potrzebne mozna usunac. Aby stwierdzi¢, ktore wersje beda potrzebne, a ktore nie,
nalezy znalez¢ najstarsza dziatajaca transakcje w systemie. Nastgpnie poréwnujemy znaczniki
czasowe wersji ze znacznikiem czasowym tej transakcji. Je§li dla elementu X, istnieja co
najmniej dwie wersje elementu takie, ze WT (X,)<WT(X,)<...<WT(X,)<TS(T) , gdzie

k<2 ,a T jest najstarsza transakcja w systemie , to wowczas mozemy usunaé wszystkie

wersje starsze od X, ,czyli X, X,.., X, ,

2.6.Walidacja

Kolejnym optymistycznym mechanizmem sterowania wspotbieznego jest tzw. walidacja.
Tak jak w przypadku znacznikow czasowych, walidacje stosuje si¢ w sytuacji, gdy jest
pewnos¢é, ze wycofywanie transakcji bedzie miato miejsce rzadko. W metodzie tej nie
przechowuje si¢ znacznikéw czasowych dla wszystkich elementow. Nie jest to potrzebne,
gdyz transakcje nie pracuja na nich bezposrednio na danych, lecz tylko na kopiach.
Znaczniki czasowe przypisywane sa tylko i wylacznie transakcjom.

Mechanizm sterowania wspoibieznego z walidacja charakteryzuje si¢ wystgpowaniem
trzech faz:

1. Faza odczytu - W trakcie tej fazy, transakcja odczytuje wszystkie potrzebne elementy bazy

danych i umieszcza ich kopie w zmiennych lokalnych. Wszystkie obliczenia 1 modyfikacje
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sa dokonywane na tych kopiach,

2. Faza walidacji — Jest to tzw. faza kontroli poprawnosci,, w trakcie ktorej sprawdzane jest,
czy zatwierdzenie transakcji nie naruszyloby szeregowalnosci. Jesli planista stwierdzi, ze
dana transakcja nie zaburza szeregowalnos$ci i spdjnosci danch, to ja uprawomocnia, czyli
zezwala na jej dalsze wykonanie. W przeciwnym wypadku transakcja jest wycofywana,

3. Faza zapisu — Faza ta nastepuje, jesli transakcja pomys$lnie przeszta faz¢ walidacji. Tutaj
transakcja jest faktycznie wykonywana, czyli wszelkie modyfikacje sa przenoszone na
elementy w pamigci trwatej bazy danych (nie dotyczy transakcji czytajacych).

W trakcie przebiegu transakcji przez kolejne fazy przypisywane sa niej nastepujace
znaczniki czasowe:

« START(T) — czas rozpoczecia si¢ transakcji,

«  VAL(T) — czas zakonczenia fazy walidacji, (czas uprawomocnienia transakcji),

«  FIN(T) — czas zakonczenia si¢ transakcji (zakonczenia fazy trzeciej).

Ponadto transakcja przechowuje dwa zbiory, w ktérych przechowuje kopie elementow. Sa
nimi:

« zbior odczytow — RS(T), w ktorym przechowywane sa wszystkie elementy czytane przez
transakcje,

. zbior zapisow — WS(T), w ktorym znajduja si¢ elementy, ktore transakcja zapisuje.

Zbiory te sa wypelniane w pierwszej fazie dzialania transakcji, czyli w fazie odczytu. Jesli
uzytkownik zechce wycofaé transakcje i wyda instrukcje ROLLBACK, wowczas zwalniana
jest pamie¢ zajmowana przez transakcj¢ i zbiory odczytéw i zapisOw zostaja usunigte. Jesli
natomiast transakcja konczy si¢ zatwierdzeniem, to przechodzi do fazy drugie;.

Walidacja polega na sprawdzeniu, czy transakcje nie powoduja kolizji, czyli czy nie
pracuja na tych samych danych i czy wszelkie zapisy dokonuja w odpowiedniej kolejnosci.
Aby transakcja 7 mogla zosta¢ uprawomocniona, jej zbiory odczytdw 1 zapisOw sa
poréwnywane ze wszystkimi transakcjami zatwierdzonymi lub tymi, ktore juz przeszlty fazg
walidacji. Porownywanie z transakcjami, ktore rozpoczgly sig, ale nie zostaly
uprawomocnione, nie jest potrzebne, gdyz takie transakcje pracuja tylko w pamigci i nie
podjely jeszcze istotnych operacji na danych. Wobec tego nie maja jeszcze znaczenia dla
problemu szeregowalnosci. W zwiazku z tymi poréwnaniami planista musi przechowywacé
informacje o wszystkich transakcjach (ich znaczniki czasowe 1 zbiory odczytow 1 zapisow),
ktore pomyslnie przeszly przez faze walidacji. Regule walidacji mozna sformulowaé

naste¢pujaco:
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Niech S bedzie zbiorem, w ktérym beda umieszczane wszystkie transakcji zatwierdzone
lub uprawomocnione. W trakcie fazy walidacji transakcji T sprawdzane sa nastgpujace
warunki:

1. czydla T,ES zachodzi FIN( T; )<START(T),
2. czydla T,€S takich, ze START(T)<FIN( T, )zachodzi RS(T)NWS(T,)=8 |,
3. czydla T,ES takich, ze <VAL(T)<FIN( T, ) zachodzi WS(T)NWS(T,)=8

Warunek pierwszy oznacza, ze transakcje, ktore zakonczyly sig¢ przed rozpoczgciem
transakcji 7 nie tworza z nig kolizji. Drugi i trzeci warunek dotyczy transakcji, ktore
zakonczyly si¢ po rozpoczeciu transakcji 7. Jezeli jaka$ transakcja zakonczyla si¢ przed
rozpoczgciem fazy walidacji transakcji 7, to wymagane jest sprawdzenie, czy zbidr zapisow
transakcji zakonczonej 1 zbior odczytow transakcji 7' nie ma elementow wspolnych (warunek
drugi). Dzigki temu wiemy, czy elementy pobrane przez transakcje 7 w fazie odczytu sa nadal
aktualne. Jes$li natomiast jaka$ transakcja nie zakonczyla si¢ przed rozpoczgciem fazy
walidacji transakcji 7, tylko zostata uprawomocniona, to konieczne jest sprawdzenie czy jej
zbior zapisOw nie posiada elementéw wspolnych ze zbiorem zapisow i zbiorem odczytow
transakcji 7' (warunek drugi i trzeci). W tym wypadku musi zosta¢ sprawdzona nie tylko
aktualno$¢ przeczytanych elementow, ale rowniez czy pisanie przez transakcj¢ 7" nie zakldca
szeregowalnosci, tzn. czy inna transakcja nie powinna dokonaé zapisu przed transakcja 7.
Jesli dla ktorejkolwiek transakcji  7,€S odpowiedZ na wszystkie powyzsze trzy pytanie
brzmi ,,nie”, to transakcja 7 nie moze zosta¢ uprawomocniona. Musi wigc zosta¢ wycofana i
po pewnym czasie uruchomiona ponownie. Takie wycofanie nie jest kosztowne, gdyz aby
anulowac¢ transakcj¢ wystarczy zwolni¢ zajmowana przez nig pamigc.

W momencie, w ktorym transakcja uzyskuje uprawomocnienie, przechodzi do fazy
trzeciej. Wszelkie modyfikacje zostaja faktycznie zapisane w bazie danych i tylko awaria

moze ten proces przerwac.

Przyklad 2.9

Na ponizszym rysunku faza walidacji jest oznaczona jako punkt, gdyz w systemach
jednoprocesorowych w czasie jej wykonywania faktycznie nie dzialaja Zzadne inne operacje.
W systemach wieloprocesorowych powstaje problem, gdyz wiele transakcji moze przechodzi¢

przez walidacj¢ wspotbieznie.
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Rys. 2.5. zrodio wiasne

Rozwazmy przedstawiony system. W momencie walidacji transakcji 7', , planista na
swojej licie nie ma jeszcze zadnej transakcji uprawomocnionej, wiec 1, nie wchodzi w
kolizj¢ z zadna inng transakcja. PomyS$lnie przechodzi walidacje, trafia na listg¢ planisty i
przechodzi do fazy zapisu. Gdy transakcja T, przechodzi faze walidacji, sprawdzane jest,
czy nie nastepuje kolizja z T, . Zbiér zapisow WS(T,) jest poréwnywany ze zbiorami
zapisOw i odczytow transakcji T, , gdyz spelnione sa zatozenia warunkéw 2 i 3 z reguly
walidacji. Jesli iloczyny zbiorow sa puste, transakcja 7, moze przejs¢ do fazy zapisu. W
fazie walidacji T , dla transakcji T, wykonywany jest warunek drugi, a dla transakcji

T, warunek drugi i trzeci. W momencie walidacji 7, dla 7, wykonywany jest
warunek pierwszy, dla 7, i T; warunek drugi. Oczywiscie transakcje 7, , T, i T,
sa uwzgledniane, jesli uprzednio pomyS$lnie przeszly przez swoje fazy walidacji. W
przeciwnym przypadku nie zostaja one umieszczone na liScie planisty, wobec tego nie zostaja

uwzglednione przy walidacji kolejnych transakcji.

Wszystkie trzy omoéwione wyzej techniki sterowania: blokady, znaczniki czasowe i
walidacja maja swoje wady i zalety. Wybor odpowiedniego mechanizmu zalezy od kilku
czynnikow, tj. poziom wspoélbieznosci systemu, rodzaj transakcji wykonywanych na danych
(czy sa to gtownie transakcje czytajace czy piszace), wielkos¢ dostgpnej pamigci operacyjne;,
wymagana szybko$¢ wykonywania transakcji, problemy zwiazane z wycofywaniem si¢
transakcji itp. Je§li wspotbiezno$¢ systemu jest duza to preferowany jest mechanizm
blokowania. Woweczas transakcje dziataja nieco wolniej, ale za to unika si¢ cofania transakcji,
co zwlaszcza przy transakcjach o dlugim czasie trwania jest bardzo kosztowne. Natomiast

przy matej wspotbieznosci lub gdy wystepuja glownie zapytania czytajace wydajniejsze sa
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walidacja 1 znaczniki czasowe. Z koleji te techniki optymistyczne sa bardziej
pamigciochlonne. W przypadku znacznikow czsowych trzeba przechowywaé znaczniki dla
kazdego elementu bazy danych, dla walidacji konieczne jest zapamigtanie zbioru zapiséw i
odczytow wielu transakcji, nawet tych zakonczonych. Natomiast w przypadku blokad zajeta
pamig¢ jest proporcjonalna do ilo$ci blokowanych elementow.

Decyzja nalezy do projektanta bazy.

2.7.Mechanizmy sterowania wspotbieznoscig w popularnych bazach
danych

Zdecydowana wigkszo$¢ baz danych to systemy wielodostgpowe, a wigc wspotbiezne.
Czas wigc przyjrzec¢ si¢ temu, jak tworcy popularnych systeméw bazodanowych poradzili

sobie z problemem wspotbieznosci.

Oracle 9i

W systemie Oracle transakcje moga dziala¢ na dwoch poziomach izlolacji: READ
COMMITTED (domyslny tryb) i SERIALIZABLE. Okreslenie trybu izolacji odbywa sig za
pomoca SQL-owej instrukcji SET TRANSACTION ISOLATION LEVEL poziom izolacji.
Jest rowniez mozliwos$¢ zdefiniowania typu transakcji, czyli czy jest to transakcja czytajaca
czy piszaca (instrukcja SET TRANSACTION READ/WRITE). Domyslny typ to transakcja
READ-WRITE, czyli czytajaco-piszaca.

Zastosowanym mechanizmem sterowania wspotbieznos$cia jest mechanizm blokad. Oracle
rozroznia nastgpujace typy blokad:

blokady DDL — stosowane przy instrukcjach DDL, czyli dotyczacych struktury tabel,

perspektyw, schematoéw

blokady DML - do blokowania danych: exclusive,share(wytaczne i wspolne zaktadane na

tabele), exlusive-row, share-row(wylaczne 1 wspolne zaktadane na poszczegdlne wiersze),

share-row-exclusive(blokada aktualizujaca zakladana na wiersz w wyniku zapytan

SELECT FOR UPDATE), share-update (do modyfikowania wierszy). Blodady ex/usive-

row, share-row-exclusive, share-update sa nakladane na wiersze przez transakcje
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modyfikujace. Roznica migdzy nimi jest taka, ze tryb exlusive-row nie pozwala na
natozenie jednoczesne zadnej innej blokady. W przypadku share-row-exclusive inne
transakcje moga naktada¢ blokady share-row lub share-update, ale z modyfikacja musza
poczekaé az share-row-exlusive zostanie zdjeta. Natomiast share-update nie jest
kompatybilna tylko z blokadami ex/usive. Jesli jaka$ transakcja nalozy blokadg share na
wiersz zablokowany juz w trybie share-update, to transakcja, ktéra zatozyta share-update
nie moze modyfikowa¢ danych dopoki blokady dzielone nie zostaja zdjete. Blokady typu
share moga zosta¢ przeksztatcona na ex/usive przez ta sama transakcj¢ pod warunkiem, ze
jest to jedyna transakcja blokujaca aktualnie dany element.

Blokady zaktadane sa bez wiedzy uzytkownika i zdejmowane dopiero w momencie
wypelnienia si¢ transakcji. Istnieje jednak instrukcja SQL: LOCK TABLE nazwa tabeli IN
typ blokady MODE, ktora daje mozliwos¢ uzytkownikowi jawnego zatozenia blokady na
tabele w sytuacji, gdy obawia si¢, ze dany poziom izolacji nie wystarczy do pelnego
zapewnienia spdjnosci. Informacja o blokadach nie jest przechowywana w globalnej tablicy
blokad, ale w bloku danych, w ktorym znajduje sie dany wiersz.

W systemie Oracle istnieje réwniez automatyczny system wykrywania zakleszczen.
Usuwanie zakleszczenia odbywa si¢ poprzez wycofanie jednego z polecen (nie calej
transakcji) uwikltanego w zakleszczenie. Transakcja otrzymuje odpowiedni komunikat o

wycofaniu i zazwyczaj musi ona juz zosta¢ wycofana jawnie.

MySQL 5.1

W bazie danych MySQL rowniez problem wspéibieznosci jest rowiazywany za pomoca
blokad. Dotyczy on, tak jak w przypadku odtwarzania, tylko tabel typu InnoDB. Stosowane
sa nastgpujace tryby blokowania: wspdlne (S) 1 wytaczna (X). Blokady te sa nakladane na
poziomie wierszy. Ponadto uzywane sa blokady ostrzegawcze: IS, IX. Domyslnie w
przypadku wykonania zapytania typu SELECT... nie jest naktadana blokada dzielona. Ma to
na celu zwigkszy¢ wspotbieznos¢ bazy. Blokada S jest naktadana dopiero w wyniku jawnego
okreslenia w zapytaniu: SELECT ... IN SHARE MODE. Natozenie blokady na wiersz moze
powodowaé tzw. next-key-locking, czyli zablokowanie przestrzeni migdzy wierszami.

Powoduje to, ze inne transakcje nie moga wstawia¢ nowych wierszy i1 dzigki temu rozwiazuje
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si¢ problem z fantomami. Rozszerzenie blokady o next-key-locking zalezy od przyjgtego
poziomu izolacji.

W MySQL-u dostgpne sa wszystkie cztery poziomy izolacji. DomyS$lnym jest
REPEATABLE READ. W tym trybie zapytania SELECT ... FOR UPDATE, SELECT ... IN
SHARE MODE oraz UPDATE, DELETE, ktére sa uzywaja do wyszukania elementu
unikalnego indexu, nie powoduja blokowania przestrzeni mig¢dzy rekordami, natomiast
pozostate zapytania juz ta funkcje posiadaja. Tryb SERIALIZABLE blokuje tak jak
REPEATABLE READ oraz dodatkowo naklada blokady dzielone w wyniku zwyktych
zapytan SELECT ... . W trybie READ COMMITTED funkcja next-key-locking jest stosowana
tak jak w REPEATABLE READ. Réznica migdzy tymi dwoma trybami jest taka, ze w
REPEATABLE READ kazde zapytanie typu SELECT ... w ramach jednej transakcji zwraca
zawsze ta sama wersje bazy danych utworzona przy pierwszym takim zapytaniu. Natomiast
transakcja wykonujaca si¢ w trybie READ COMMITTED widzi zawsze $wieza wersj¢
danych, czyli modyfikacje innych transakcji zatwierdzonych jak i swoje. Na poziomie izolacji
READ UNCOMMITTED zapytania SELECT ... odbywaja si¢ bez zadnego blokowania. W
pozostatych przypadkach dziata jak READ COMMITED.

MySQL posiada rowniez mechanizm do wykrywania zakleszczen. W takiej sytuacji jedna
transakcja jest przerywana i wycofywana. Na ,ofiar¢” wybierana jest transakcji mniejsza,
czyli taka, ktora zmodyfikowala mniejsza ilo§¢ wierszy. Jednak mechanizm ten nie wykryje
zakleszczenia, jesli blokada zostala zalozona jawnie na cala tabele¢ za pomoca instrukcji
LOCK TABLE ... W takich sytuacjach zalecane jest ustawienie odpowiedniej wartosci dla
zmiennej systemowej innodb lock wait timeout. Spowoduje to przerwanie transakcji po tak

okreslonym czasie oczekiwania na przydzielenie blokady.

PostgreSQL 8.1.3

Tak jak w poprzednich bazach danych PostgreSQL stosuje mechanizm blokowania do
sterowania wspolbieznoscia. Planista postuguje si¢ nastgpujacymi typami blokad: wspoine,
wylaczne 1 aktualizujace. Zakleszczenia sa wykrywalne 1 powoduja przerwanie jednej z
transakcji, umozliwiajac kontynuacj¢ drugiej. Dostepne poziomy izolacji to READ
COMMITTED 1 SERIALIZABLE. Ten pierwszy jest trybem domysSlnym. Jesli dwie

transakcje chca modyfikowaé¢ ten sam element bazy danych to na poziomie READ

60



COMMITTED transakcja pozniejsza jest wstrzymywana i oczekuje na przydzielenie blokady.
Natomiast w trybie SERIALIZABLE transakcja pdzniejsza zostaje wycofana. Menedzer

transakcji dysponuje wigc znacznikami czasowymi kazdej transakcji.
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3.Transakcje w obiektowej bazie danych ,,SBQLLite”"

W poprzednich rozdzialach omdéwione zostaty zagadnienia dotyczace transakcji w bazach
danych. Wigkszos¢ literatury temat ten przedstawia w odniesieniu do obiektowo-relacyjnych
baz danych, gdyz taki model jest najczgsciej spotykany. Jednak problem transakcyjnosci
dotyczy jednakowo relacyjnych, obiektowych, hierarchicznych jak i mieszanych modeli baz
danych. Przedstawione wczes$niej rozwiazania sa uniwersalne i daja si¢ zastosowac do
kazdego modelu, roznice wystgpowac beda gldéwnie w sposobie implementac;i.

Moim celem przy pisaniu niniejszej pracy byto zapoznanie si¢ z szeroko pojgtym tematem
transakcji w bazach danych 1 zaimplementowanie mechanizmu transakcyjnego do

powstajacego aktualnie projektu akademickiego - obiektowej bazy danych ,,SBQLLite”

3.1.0 projekcie ,SBQLLite”

»SBQLLite” jest projektem eksperymentalnym majacym na celu powstanie systemu
zarzadzania obiektowa baza danych. Projekt jest tworzony przez grupe studentoéw informatyki
czwrtego i piatego roku, a gléwnym jego koordynatorem jest dr Piotr Wisniewski.

Coraz wigksza popularnos¢ i rozwoj obiektowosci w technologiach informatycznych
zmusity informatykéw do zastosowania tej koncepcji w dziedzinie baz danych. Podstawowe
zalety obiektowosci jak: obiekt, klasa, interfejs, metoda, dziedziczenie, itp. spowodowaty
powstanie zupetlnie nowych jakosci w dziedzinie baz danych. Jednak brak standardow,
precyzyjnych podstaw teorii oraz luzne zatozenia dotyczace obiektowo$ci sprawiaja, ze
powstate obiektowe i relacyjno-obiektowe bazy danych charakteryzuje koncepcyjny brak
spojnosci, a stosowane w nich jezyki zapytan roznig si¢ znacznie 1 trudno je nazwaé
obiektowymi jgzykami programowania. Przyczyna tego chaosu jest fakt, ze do tej pory tworcy
obiektowych baz danych prébowali przenies¢ rozwiazania stosowane w modelu relacyjnym na
grunt obiektowy. Dominuja wigc tu modyfikacje i rozszerzenia teorii relacyjnego modelu bazy
danych, proby tworzenia algebry obiektéw w miejsce algebry relacji oraz przypadkowe
rozwigzania praktyczne. Celem projektu ,,SBQLLite” jest wigc stworzenie takiego systemu

zarzadzania obiektowa baza danych, ktéry bylby spdjny koncepcyjnie zaréwno w zakresie

1 Nazwa ,,SBQLLite” jest nazwa robocza dla projektu prototypowego
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konstrukcji sktadu bazy danych, jak i semantyki jezyka zapytan. Podstawa projektu jest
obiektowy jezyk zapytan SBQL (Stack-Based Query Language), ktdrego pelny opis sktadni,
cechy i zastosowania zostaly opisane w ksigzce Kazimierza Subiety ,,Teoria i konstrukcja
obiektowych jezykow zapytan”™.

Gltowna idea konstrukcji tego jezyka jest ,,podejscie stosowe”, gdyz na zasadzie stosu
srodowisk skonstruowana jest wigkszo$¢ jezykow programowania. Mechanizm ten pozwala
na okre$lanie zakresu nazw, wiazanie nazw, wywolywanie procedur i realizacj¢ cech
obiektowosci (tj. definiowanie klas, dziedziczenie itp). Podej$cie stosowe polega na tym, ze
dla kazdego programu tworzone jest srodowisko, podzielone na kilka podsrodowisk (tzw.
sekcje). W ramach danego sekcji znajduja si¢ zmienne, stale, procedury, klasy i inne byty
programistyczne wykorzystywane w trakcie dzialania programu. Pod$rodowiska tworza uktad
hierarchiczny w postaci stosu, czyli sekcje znajdujace si¢ na wierzchu stosu maja najwyzszy
priorytet. W czasie dziatania programu tworzone sa nowe podsrodowiska i zawsze doktadane
do stosu na jego wierzch. Usunigcie si¢ srodowiska odbywa si¢ przez zdjgcie go ze stosu, z
tym ze zdejmowaé¢ mozna tylko z wierzchu. Dziatanie stosu $rodowisk wyjasni¢ na

przyktadzie.

Przyklad 3.1.
kolejnos¢
przeszukiwania

Wierzchotek stosu

Zmienne  zadeklarowane  wewnatrz  bloku 4/

procedury p2
Zmienne i parametry procedury p2

Zmienne i parametry procedury p/

Zmienne globalne

Dot stosu
rys.3.1.zr6dto.[8] str 177
Zatézmy, ze mamy program sktadajacy si¢ z procedury pl, ktéra to wywoluje procedurg
p2. W momencie startu programu tworzone jest pierwsze srodowisko na stosie zawierajace
byty globalne. W chwili wywotania procedury p/ na stos doktadana jest sekcja zawierajaca

srodowisko lokalne procedury p/. Gdy wywotana zostanie procedura p2, na wierzch stosu
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dotozona zostanie kolejna sekcja bedaca podsrodowiskiem procedury p2. Nastepnie dla
kazdego bloku procedury p2, na wierzchu stosu tworzona bedzie kolejna sekcja. W rezultacie
powstanie stos srodowisk jak na rysunku 3.1.

Przyjmijmy, ze program bgdzie w momencie wykonywania wewngtrznego bloku
procedury p2 i bedzie konieczne odwolanie si¢ do zmiennej np. x, czyli zwiazanie nazwy x z
odpowiednim bytem programistycznym. Poszukiwanie tej zmiennej bedzie si¢ odbywato od
wierzchotka stosu. Jezeli wewnatrz bloku nie ma zmiennej x, to zostanie przeszukane
srodowisko znajdujace si¢ ponizej na stosie, czyli srodowisko procedury p2. Schodzenie w
dot po stosie odbywa sie z zachowaniem tzw. scoping rules’, czyli pewnych regut omijania
niektorych sekcji. Na rysunku sa one oznaczone strzatkami. Proces przeszukiwania stosu
bedzie kontynuowany, az do momentu znalezienia szukanego bytu lub az do osiagnigcia
,,dna” stosu.

Dzigki zastosowaniu stosu $srodowisk do baz danych mozliwe jest stworzenie takiego
jezyka zapytan, ktory bylby jezykiem programowania, niezaleznego od modelu sktadu danych.
Zanim przedstawig stos srodowisk dla bazy danych, opisze w jaki sposob dane w obiektowe;j
bazie beda sktadowane na dysku.

W przypadku relacyjnego modelu jednostkami danych sa : krotka, wiersz, tabela.
Natomiast w obiektowych bazach danych podstawowym elementem danych jest po prostu
obiekt. W projekcie SBQLLite wyrdznione zostaty trzy rodzaje obiektow:

1. obiekt atomowy — jest to trojka <i,n,v>, gdzie i — to unikalny wewngtrzny identyfikator
nadawany przez system, n — nazwa zewng¢trzna nadawana przez uzytkownika,
administratora itp., v — warto$¢ atomowa, czyli warto$¢ niepodzielna,

2. obiekty pointerowy — jest to trojka <i;,n,i,> . Obiekt ten jest referencja — wskaznikiem,

gdzie i, jest wewngtrznym identyfikatorem obiektu, i, - jego wartoscia, czyli
identyfikatorem obiektu, na ktory wskazuje, a n — to nazwa zewngtrzna,
3. obiekt kompleksowy — zlozony - reprezentowany jest przez trojke <in, 7>, gdzie i,n — to
identyfikator 1 nazwa, a T - to zbior dowolnych obiektow.
W [8] zdefiniowano cztery rodzaje modeli baz danych: M0, M1, M2 i M3. Najprostszy
jest model MO. ,,W modelu MO skfad obiektow jest zdefiniowany jako para <S,R>, gdzie S

jest zbiorem obiektéw, za$ R jest zbiorem identyfikatoréw okreslanych jako identyfikatory

2 Sato reguly zakresu wigzania nazw. Jezeli wykonuje si¢ procedura p2 to powinny by¢ widoczne nazwy
zmiennych lokalnych procedury i zmiennych globalnych programu, natomiast zmienne z procedury p/
powinny zosta¢ ukryte na czas wykonania procedury p2
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startowe”.[ 8]

Przyktadowa bazg danych w modelu MO reprezentuje ponizszy rysunek

S — Obiekty:
< i, ,prac,{< i, ,nazwisko, ,Kowalski”>,
< i; ,zarobek, 2000>,
< 1, ,pracuje w, I[;3 >} >,
< is ,prac,{ < i ,nazwisko,,Nowak”™,
< i, ,zarobek, 2500>,
< iy ,adres, { < i, ,miasto,, Torun”>,
< i, ,ulica,,Bydgoska™>,
< i, ,nr domu, 15>} >
< I, ,pracuje W, I[;3 >}>,
< I ,dzial, {< i, ,nazwa,,Produkcja”>,
< I,5 ,zatrudnia, i, >
< 1,4 ,zatrudnia, i5 >} >
R — identyfikatory startowe:
Iy, is i

Rys. 3.2zr6dlo: za [8], str 148

Jak wida¢ obiekt kompleksowy moze sktada¢ si¢ z obiektéw atomowych, pointerowych,
jak 1 kompleksowych. Ztozono$¢ obiektu moze by¢ ograniczona tylko wzgledami logicznej
konstrukcji bazy danych.

Zbior R tworza identyfikatory tych obiektow, ktore leza najwyzej w hierarchii. Powyzsza
baz¢ mozna przedstawi¢ w postaci trzech drzew, ktdrych korzeniami beda identyfikatory
startowe: I, , is , I[;3 , a pozostale obiekty beda tworzy¢ poddrzewa (obiekt i ) i
liscie.

Kolejnym modelem sktadu danych jest M 1. Jest to rozszerzenie modelu MO o taki pojecia
jak klasa i dziedziczenie. ,,Klasa jest miejscem przechowywania tych informacji dotyczacych
grupy obiektow, ktoére sa dla nich niezmienne, wspdlne lub dotycza catej ich populacji. Takie
informacje sa nazywane inwariantami.” [8]. Dziedziczenie jest relacja pomig¢dzy klasami lub
pomigdzy obiektem i klasa. Kazdy obiekt i kazda klasa dziedziczaca z klasy nadrzg¢dnej

posiada wszystkie wlasnosci — inwarianty klasy nadrzednej. Model M1 definiowany jest wigc
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jako czworka <S,R,KK,KO>, gdzie S 1 R oznaczaja to samo co w modelu M0, KK — to zbior
zwiazkow dziedziczenia migdzy klasami, a KO — to relacje dziedziczenia migdzy obiektami i

klasami. W sktadzie klasa jest definiowana w postaci zwyktego obiektu, np:

< I5, ,klasa _osoba, { < i5 ,wiek, (...kod metody wiek...)>,
inwarianty: nazwa_obiektow="osoba”
pole nazwisko,
pole rok urodzenia,

pozostate inwarianty klasy ...}>

Rys.3.3. zrodlo [8] str 166

Kazdy obiekt dziedziczacy po tej klasie posiadatby podobiekt nazwisko 1 podobiekt
rok urodzenia. W klasie mozna zdefiniowa¢ jakie maja to by¢ podobiekty (atomowe,
pointerowe, czy kompleksowe), okresli¢ typ ich warto$ci (string, integer) oraz ograniczenia
(np. warto§¢ minimalng, maksymalna lub wymodg unikalnej wartosci). Ponadto w klasie
mozna zdefiniowaé metody, ktére bgda mogly by¢ wykonywane na obiektach dziedziczacych,
w przyktadzie jest to metoda wiek. W zbiorze KO znajduja si¢ pary <i,,,i,> , gdzie 7, to
identyfikator obiektu, a i, , to identyfikator klasy, po ktoérej obiekt i, dziedziczy. W
zbiorze KK znajduja si¢ analogiczne pary z tym, ze obydwa identyfikatory dotycza klas. Jesli
np. klasa_pracownik dziedziczy po klasa osoba, to kazdy obiekt dziedziczacy po
klasa_pracownik bedzie posiadat wszystkie inwarianty okres§lone w obydwu klasach. Pelny
przyktad modelu M1 wraz z opisem znajduje sig w [8] str.166-167.

Model M2 jest rozszerzeniem modelu M1 o zbiér OO, w ktorym okreslone sa relacje
dziedziczenia pomig¢dzy obiektami. Obiekty dziedziczace po innym obiekcie, nazywamy jego
rolami. Wezmy np. obiekt osoba dziedziczacy po klasie klasa osoba, oraz obiekt prac

dziedziczacy po klasie klasa_pracownik :

< i, , osoba,{ < i, , nazwisko, ,Kowalski”>, < i; , rok urodzenia,
1980> } >
< i, ,prac,{ < is zarobek, 2500> } >
Rys.3.4. na podstawie [8] str 170
Jesli obiekt osoba jest rola obiektu prac, to woéwczas dziedziczy pola nazwisko 1
rok_urodzenia nawet, jesli nie zostal okreslony zwiazek dziedziczenia migdzy klasami
klasa_osoba 1 klasa pracownik. Roznica migdzy dziedziczeniem po obiekcie, a

dziedziczeniem po klasie jest taka, ze w tym pierwszym przypadku dziedziczone sa pola wraz
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z ich wartosciami. Okreslenie roli pozwala odwota¢ si¢ do pola nazwisko poprzez obiekt prac
mimo, iz nie jest ono podobiektem obiektu prac ( rozszerzony przyktad modelu M2 znajduje
si¢ w [8] str. 170-172).

Model M3 uwzglednia ponadto hermetyzacje’. Tak jak w obiektowych jezykach
programowania (np. Java) istnieje mozliwo$¢ okreslenia, ktore pola obiektu moga by¢
widoczne ,,z zewnatrz”, a ktore nie, tak w modelu M3 mozliwe jest ukrycie pewnych
wlasnosci, czy metod obiektu bazy danych. Model M3 moze by¢ rozszerzeniem modelu M1
badZz M2 poprzez dodanie do definicji klas inwariantu lista eksportowa, zawierajacej liste
nazw wiasnosci i metod, ktore maja by¢ publiczne (przyktad znajduje si¢ w [8] str. 172-173).

Dla kazdego modelu sktadu danych mozna zbudowaé stos $rodowisk, oczywiscie
odpowiednio dostosowany do potrzeb jgzyka zapytan i specyfiki baz danych. Na stosie oprocz
bytow programistycznych, takich jak dla jezyka programowania(metody, zmienne), znajda si¢
przede wszystkim obiekty bazy danych, albo raczej nazwy tych obiektow. W koncu
najczesciej wykonywana operacja na bazie danych jest zapytanie o konkretne dane. W trakcie
przeszukiwania danych na stos beda wktadane i zdejmowane nowe $rodowiska. Uscislajac,
dla jezykow zapytan ,,stos Srodowisk sktada si¢ z sekcji odpowiadajacych poszczegdlnym
srodowiskom czasu wykonania. Sekcja jest zbiorem binderow do bytow programistycznych
odpowiadajacego jej $rodowiska... Binder jest para n(x), gdzie n moze by¢ dowolna
zewngtrzng nazwa definiowana przez programistg, uzytkownika, projektanta aplikacji,
projektanta bazy danych itp., za§ x moze by¢ dowolnym rezultatem zwracanym przez
zapytanie”[8]. Nie ma przeszkod by kilka binderéw mialo ta sama nazwg. Szukanie danych
polega na wiazaniu nazwy. Chcac znalez¢ np. obiekt prac o zarobkach réwnych 2500,
najpierw na stosie szukany jest binder o nazwie prac. Nastgpnie dla kazdego obiektu,
uzyskanego poprzez zwiazanie nazwy, na stos dotozona zostanie nowa sekcja zawierajaca
bindery odnoszace si¢ do wngtrza obiektu. Stad trafig na wierzchu stosu znajda si¢ bindery do
podobiektow. Potem wiazana bedzie nazwa zarobek. Je$li pracownik posiadat taki atrybut,
nazwa zwiazana zostanie juz w pierwszej sekcji stosu. Wreszcie wartos¢ obiektu zostanie
przeczytana i poroéwnana z wartoscia szukang. Przyktadowy stos srodowisk dla modelu MO

przedstawionego na rysunku 3.2. wyglada nastgpujaco:

3 Hermetyzacja jest grupowaniem elementéw sktadowych w obrebie jednej bryly i nastepnie umozliwienie
manipulowania ta bryla jako cato$cia; wiaze si¢ z ukrywaniem czg¢$ci informacji dotyczacej struktury i
implementacji wnetrza tej bryly”’[8]. Hermetyzacja moze by¢ ortodoksyjna (na zewnatrz widoczne sg tylko
metody, atrybuty sg ukryte) lub ortogonalna (kazda wlasno$¢ moze by¢ prywatna- ukryta albo publiczna)
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prac( i, ) (sekcja chwilowa przetwarzania)
X( 117 ), Y( g ) N(S) I(,,Maria”)

...(sekcja chwilowa przetwarzania)

nazwisko( I, ), zarobek( i, ), adres( i3 ), pracuje w(

i )
...(sekcja chwilowa przetwarzania)
Bindery do wlasnosci nietrwatych sesji uzytkownika
prac( i, ),prac( is ), dzial( i;; )
Bindery do globalnych funkcji bibliotecznych

Bindery do wiasnosci srodowiska komputerowego

Rys.3.5. zrodlo [8] str 183

Pierwsze cztery sekcje od dotu stosu to sekcje danych globalnych i tworzone sa przy
starcie systemu bazy danych. Trzecia sekcja od dotu, to sekcja bazy danych, wktadane sa do
dniej bindery do wszystkich obiektow startowych (ze zbioru R). Kolejne sekcje sa doktadane
do stosu w trakcie przetwarzania zapytania.

Dla menedzera nie jest istotne jak zapytanie jest ewaluowane. Interesuja go jedynie
wyniki zapytan, czyli zadania o dost¢p do konkretnych danych, nadaje im odpowiednia
kolejnos¢ 1 nastgpnie wykonuje je badz nie. Dlatego dla menedzera transakcji bardziej istotne

jest jaki model sktadu bazy danych zostal wybrany 1 jaki jest do nich dostgp.

3.2.Przebieg dziatania projektu

Wersja projektu dotaczona do tej pracy oparta jest na sktadzie danych modelu M2. Model
M3 nie zostat zrealizowany ze wzgledu na to, iz zastosowany jezyk zapytan jest stylizowany
na jezyku Python, ktory nie uwzglednia hermetyzacji. Dla modelu w petni opracowane zostato
dziedziczenie po obiektach. Role nie sa przechowywane w zbiorze, ale pamigtane jako
dodatkowy atrybut obiektu. Mozliwe jest réwniez definiowanie klas, cho¢ nie zostaly jeszcze
okreslone zwiazki dziedziczenia migdzy nimi. W momencie startu programu tworzony jest
,»bazowy” stos s$rodowisk. Nastepnie uruchamiany jest menedzer transakcji, ktory na
podstawie pliku XML, zawierajacego back-up bazy danych, uruchamia proces tworzenia

wszystkich obiektow bazy. W trakcie pracy systemu wszystkie dane znajduja si¢ w pamigci
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operacyjnej. Dla obiektow startowych tworzone sa bindery i umieszczane w sekcji bazy
danych na stosie. Kazdy obiekt, oprocz argumentoéw takich jak: identyfikator, nazwa, warto$¢
itp., posiada informacj¢ o tym, jakie obiekty pointerowe na niego wskazuja (tzw. lista
pointerow zwrotnych) oraz, w przypadku obiektoéw kompleksowych, po jakim obiekcie
dziedziczy (atrybut isARoleOf) i jakie obiekty po nim dziedzicza (lista roli). Nastgpnie
menedzer sprawdza, czy wczesniejsza praca z baza danych zostata poprawnie zakonczona i w
razie potrzeby uruchamia proces odtwarzania. Nastgpnie powotywana jest do zycia pierwsza
transakcja. Odtad system oczekuje na zapytania od uzytkownika, ktore beda si¢ wykonywata
w ramach transakcji. Wydanie jawnej instrukcji COMMIT lub ROLLBACK, konczy
transakcj¢ i1 automatycznie uruchamia nastgpna. RoOwniez poprawne wyjscie z systemu
powoduje zatwierdzenie 1 zakonczenie transakcji. Istnieje mozliwo$¢ wstawiania
savepoint'ow do transakcji poprzez wydanie instrukcji SAVEPOINT nazwa savepoint'a.
Dzigki temu, za pomoca polecenia ROLLBACK nazwa_savepoint'a, mozliwe jest wycofanie
ostatnich zmian bez anulowania calej transakcji. Wywotanie tego polecenia nie powoduje
zakonczenia transakcji. Jesli uzytkownik napisze zapytanie czy instrukcjg, zostanie ono
sparsowane, podzielone na podzapytania i przeksztalcone do postaci drzewa. Wierzchotki
drzewa tworza operatory algebraiczne(+,=,< itp) i1 niealgebraiczne (where, as, (), .) uzyte w
zapytaniu, natomiast liScie stanowia nazwy obiektow badz konkretne wartosci (literaly).
Kazdy wierzchotek moze posiada¢ co najwyzej dwie galgzie. Przykladowe drzewo
syntaktyczne zapytania znajduje si¢ w [8] na str. 204. Do wykonywania drzewa zastosowane
jest podejscie stosowe. Najpierw wykonywane sa operacje dla podzapytania znajdujacego si¢
najglebiej na lewej galezi, potem te lezace wyzej. To samo si¢ dzieje dla prawej gatezi. Kazde
wykonywane podzapytanie tworzy kolejna sekcje na stosie srodowiska,a jego wynik trafia na
stos rezultatow’. Operator znajdujacy si¢ wyzej na drzewie bierze ze stosu rezultatow wynik
uzyskany przez swoje poddrzewo i w ich kontekscie oblicza swoj rezultat. W ten sposob
dochodzimy do korzenia drzewa i wyniku catego zapytania. Jesli jaka§ operacja zapytania
chce pracowa¢ na obiektach, menedzer transakcji musi najpierw sprawdzi¢, czy jest mozliwy
dostep do obiektéw, czyli probuje zalozy¢ blokade i w przypadku instrukcji modyfikujacych
bazg, dokonuje wpisow w logu. Jesli zatozenie blokady nie jest mozliwe wowczas proces
uzytkownika jest wstrzymywany i wznawiany dopiero w momencie uzyskania blokady.

Poprawne wyjscie z sytemu nastgpuje po wydaniu instrukcji EXIT. Wowczas ostatnia

4 Jest to stos, na ktérym odktadane sgq wszelkie posrednie i koncowe rezultaty zapytan. Jest prostym
uogdlnieniem stosu arytmetycznego spotykanego w implementacji jezykow programowania.
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transakcja zostaje zatwierdzona, a nastepnie tworzony jest nowy back-up bazy danych.

3.3.Implementacja projektu

Projekt ,,SBQLLite” zostal napisany w jezyku Python. Jezyk ten jest jezykiem
skryptowym, ale posiadajacym podstawowe cechy obiektowosci. Zostal wybrany ze wzgledu
na prostot¢ 1 wygodg pisania oraz ze wzgledu na to, Ze jest jezykiem interpretowanym, wobec
tego proces testowania i usuwania bledow jest bardzo szybki i efektywny. Ponadto w jezyku
Python zmienne nie maja typow i s tworzone w momencie nadania im wartos$ci. Jest to cecha
bardzo istotna, gdyz pracujac z baza danych nie zawsze jesteSmy w stanie okresli¢ z jakimi
typami wartos$ci elementow bedziemy pracowac.

Moja rola w zespole polegata na stworzeniu 1 wprowadzeniu transakcji do bazy danych.
Kod dotyczacy sktadu danych, gramatyki jezyka, budowy stosu srodowisk czy procedur
przetwarzania zostal napisany przez innych czlonkéw zespotu, przeze mnie jedynie
uzupehiany o elementy niezbgdne dla menedzera transakcji. Gtéwna czg$¢ kodu napisana
przeze mnie znajduje si¢ w pliku TransManger.py, w ktérym znajduja si¢ klasy Transaction
oraz TransManager, oraz SBOLLEng.py, w ktorym zaimplementowatam metody operujace na
danych (m.in. delete, update, insert itp.).

Projekt jest dopiero w fazie prototypowej, nie jest wigc w petni funkcjonalny, ani wolny
od bledow. Pewne rozwiazania sa dopiero testowane, a niektore moduty sa tak zalezne od
siebie, ze nie rozwiazany problem w jednej czesci uniemozliwia rozwo6j innej. Projekt jest
ciagle rozwijany i do zespotu developerow dotaczaja nowi studenci.

Caly mechanizm transakcyjny zaimplementowany jest w pliku TransManager.py. Aby
utworzy¢ transakcje musi zosta¢ utworzony obiekt klasy Transaction. Kazdy obiekt tej klasy
posiada nastgpujace atrybuty:

+ id - identyfikator transakcji nadawany na podstawie licznika menedzera,

« lockList - lista, na ktorej przechowywane sa identyfikatory obiektow blokowanych przez
dana transakcje,

« waitLockList — lista zawierajaca elementy bazy danych, dla ktérych transakcja nie
uzyskata blokady,

- operationList - lista zapamigtujaca wszystkie operacje, jakie zostaly wykonane w
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ramach danej transakcji. Na podstawie tych zapisow mozliwe jest poOzniejsze
wycofywanie transakcji. Operacja jest zapisana w formacie krotki (fuple) jezyka Python,
W nastegpujacej postaci:
(id, old_element, new element),

gdzie id jest identyfikatorem obiektu, na ktérym wykonywana byla operacja,
old element jest referencja do obiektu sprzed modyfikacji, natomiast new element —
referencja do wersji obiektu po modyfikacji. W przypadku wstawiania nowego obiektu
do bazy, warto$¢ old_element bedzie 'null’, a dla operacji typu DELETE, warto$¢ 'null’
przyjmie new_element. Na podstawie tego, jakie wartosci kryja si¢ pod old element 1
new_element menedzer transakcji wie, czy wykonywana operacja byta operacja
INSERT, UPDATE, czy DELETE. W momencie wstawienia savepoint'a do transakcji,
na liscie operacji pojawia si¢ jednoargumentowa krotka zawierajaca nazwe savepoint'a.
W sytuacji wykonania instrukcji ROLLBACK nazwa_savepoint'a wycofywane sa
wszystkie wpisy znajdujace si¢ na liscie operationList za krotka zawierajaca podana
nazwe, nastgpnie lista jest w tym miejscu ucinana, a ,,ogon” usuwany. Ostatni atrybut
transakcji informuje o tym, czy transakcja jest wstrzymana, czyli czy oczekuje na
blokade. Domyslnie przyjmuje warto§¢ 0, co oznacza, ze transakcja nie jest
wstrzymywana. Jesli transakcja nie moze uzyska¢ blokady, menedzer nadaje temu

bitowi warto$¢ 1, co uniemozliwia dalsze dziatanie transakcji.

W klasie Transaction znajduja si¢ ponadto metody dostepu do powyzszych atrybutow

(getld, getLocks, addLock, delWaitLock, addWaitLock, addOpList, getOperationList)

Menedzer transakcji jest obiektem klasy 7TransManager 1 jest uruchamiany zaraz przy

starcie systemu. Posiada bardzo wazne zmienne globalne jak:

licznik — na podstawie tej warto$ci ustalany jest identyfikator kazdej transakcji,
logfile — zmienna plikowa, przechowujaca aktualnie otwarty plik logu,

table — stownik bedacy tablica blokad,

transactions — stownik stanowiacy zbidr transakcji aktywnych,

recoverylist — lista plikow logu, na podstawie ktorych wykonuje si¢ proces odtwarzania.

Ponadto, obiekt menedzera posiada pole zawierajace czas startu menedzera (uzywany w

nazwie plikow logu 1 back-up'6w) oraz odwotlanie do obiektu Eng, dla ktérego menedzer

zostal wywotany. Struktur¢ menedzera transakcji mozna podzieli¢ na trzy podstawowe czgsci:

1. czg$¢ odpowiedzialng za zaladowanie baze¢ danych z back-up'u do pamigci, zapisanie back-

up'u 1 procesy odtwarzania,
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2. czg$¢ odpowiedzialng za manipulowanie transakcjami i dokonywanie wpisow w logu,
3. cze$¢ zajmujaca si¢ blokowaniem.
Gtéwne metody pracujace w ramach pierwszej czgsci to:

+ loadDataBase — metoda ta odnajduje ostatni back-up bazy oraz przeszukuje pliki logu w
celu sprawdzenia, czy ostatnia praca z systemem zostata zakonczona poprawnie i
zapisuje do recoverylist te, ktore beda niezbedne przy odtwarzaniu,

« saveDataBase — metoda ta stuzy do wykonywania back-up, jest uruchamiana przy
poprawnym zamknigciu bazy,

« recovery — jest to glowna procedura odtwarzajaca, parsuje pliki logu z recoveryList i
wybiera z nich wpisy transakcji zatwierdzonych, a nast¢pnie na ich podstawie powtarza
ich operacje, otwiera rowniez biezacy log.

Druga cz¢$¢ menedzer sktada si¢ z nastgpujacych funkcji:

- rememberOp — funkcja zapisujace wszystkie operacje transakcji to jej listy
operationlList,

« drawBackOp — funkcja wycofujaca operacje, pochodzaca z operationList,

+ rollback — powoduje wycofanie operacji do okre§lonego momentu zatwierdzenia,
przeszukuje operationList w celu znalezienia nazwy savepoint'a i1 dla operacji
znajdujacych si¢ za nig wywotuja funkcje drawBackOp,

- startTrans — tworzy nowa transakcje i dokonuje odpowiedniego wpisu do logu,

« commitTrans - konczy transakcj¢ zatwierdzeniem, wywotuje funkcje zdejmujaca
blokady i dokonuje odpowiedniego wpisu w logu,

« abortTrans — konczy transakcje wycofaniem, zdejmuje blokady i wycofuje zmiany
spowodowane dziataniem transakcji poprzez wywolanie funkcji drawBackOp na kazdej
operacji z listy operationList ,

« modifyTrans — odpowiedzialna za dokonanie wpisow modyfikacyjnych do logu przy
wstawianiu, usuwaniu i zmiany wartosci elementow,

+ close — funkcja zamknigcia menedzera, powoduje wywolanie funkcji saveDataBase
oraz zapisania w logu informacji, na podstawie ktéorych przy ponownym starcie
menedzer ustawia licznik transakcji i wie, czy musi uruchomic¢ proces odtwarzania.

Roéznica miedzy metodami rollback, a abortTrans jest taka, ze w tym pierwszym
przypadku wycofywana jest tylko czgs$¢ operacji transakceji 1 dla kazdej z nich tworzony jest
wpis modyfikacyjny w logu. Druga funkcja wycofuje wszystkie operacje, ale w logu nie

tworzone sa wpisy modyfikacji, tylko wpis uniewaznienia transakcji
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Log jest plikiem tekstowym, a jego nazwa jest konkatenacja napisu ,,Jog” 1 wartosci czasu

startu menedzera transakcji. Dzigki temu wiadomo w jakim czasie log powstawal, co moze

by¢ cenna informacja. Zapisy w logu sa ciagami p6l oddzielonych dwukropkiem i przyjmuja

nastgpujaca postac:

1. przy tworzeniu transakcji — start:numer_transakcji,

2.przy zakonczeniu transakcji — abort:numer transakcji, commit:numer transakcji, w

zaleznosci czy transakcja zostala zatwierdzona czy wycofana,

3.wpisy modyfikujace — operacja:numer_transakcji:typ _obiektu:wartosci_obiektu; pole

operacja moze mie¢ warto$¢: 'u', 'd' lub '1', w zaleznos$ci od tego czy modyfikacja powstata

w wyniku operacji UPDATE, DELETE czy INSERT; pole #yp_obiektu przyjmuje wartosci

1- jesli modyfikowany byt obiekt atomowy, 2 - dla obiektu kompleksowego, 3 — dla

pointerdw; wartosci_obiektu to dalszy ciag wpisu, ktory moze by¢ rozny w zaleznosci od

typu obiektu, i tak:

dla obiektu atomowego:

id: nazwa:RP:father:value,
gdzie pola kolejno oznaczaja: identyfikator obiektu, nazwa obiektu, lista
identyfikatorow pointeréw zwrotnych, identyfikator obiektu bgdacego ojcem, czyli
lezacego wyzej w hierarchii(w przypadku obiektow startowych warto$¢ jest rowna 0),
oraz warto$¢ obiektu,
dla obiektu kompleksowego:

id: nazwa:RP:father:sub:is_role of.roles,

gdzie pierwsze cztery pola sa analogiczne jak poprzednio, a nastgpne
to: lista identyfikatorow podobiektow, identyfikator obiektu, po ktorym dany obiekt
dziedziczy, lista identyfikatorow obiektow dziedziczacych po danym obiekcie,
dla obiektu pointerowego:

id: nazwa:RP:father:id2,

gdzie ostatnie pole to identyfikator obiektu, na ktory pointer wskazuje.

Przy poprawnym zamknigciu systemu pojawia si¢ wpis bedacy identyfikatorem ostatniej

transakcji oraz napis 'end'. Jesli te zapisy znajduja si¢ w logu, to oznacza ze nie trzeba

odtwarza¢. Identyfikator ostatniej transakcji jest potrzebny dla menedzera, by mogt

kontynuowa¢ numeracj¢ dla nowo tworzonych transakcji. Jesli zdarzyta si¢ awaria, to numer

ostatniej transakcji jest uzyskiwany w trakcie odtwarzania.

Log byl konstruowany wedlug typu powtarzanie/uniewaznianie. Stad w przypadku
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wykonywania operacji najpierw dokonywany jest wpis modyfikujacy do logu, nastgpnie
operacja jest wykonywana od razu bezposrednio na elemencie bazy danych, a wpis 'commit’,
czy 'abort' trafia do logu na samym koncu. Jednak, poniewaz cata baza danych w trakcie pracy
jest trzymana w pamigci operacyjnej, modyfikacje nie sa zapisywane do pamigci trwatlej,
wobec czego awaria powoduje utrate¢ modyfikacji nawet transakcji dawno zatwierdzonych.
Dlatego odtwarzanie po awarii polega powtorzeniu tylko awarii zatwierdzonych, natomiast
uniewaznianie transakcji wycofanych lub przerwanych jest zbedne. Faktycznie wigc
mechanizm odtwarzania dziata jak dla logu z powtarzaniem.

Trzecia czg$s¢ menedzera transakcji odpowiada za sterowanie wspoibieznoscia. Co
prawda aktualna wersja projektu nie jest systemem wielodostgpowym i nie mogltam
przetestowa¢ w petni mechanizmu blokowania, to wydaje si¢ by¢ on gotowy do spelnienia
swej funkcji. Zaimplementowany zostal mechanizm blokowania wylacznego i wspdlnego
(S,X) oraz blokowanie ostrzegawcze (IS, IX). Nie zostala wprowadzona blokada
aktualizujaca, ale mozliwa jest zamiany blokady na mocniejsza, o ile tylko jedna transakcja
blokuje element. Dodatkowo zostata wprowadzona blokada SIX — jako blokada grupowa
elementu. Oznacza, ze element zostal zablokowany przez jedna transakcj¢ w trybie
wspdlnym, a przez inna blokada IX. Blokada SIX jest kompatybilna tylko z IS. Blokady sa
nakladane w momencie chgci dostgpu do obiektu, a zdejmowane dopiero w momencie
zakonczenia transakcji. Zachowany jest wigc protokot dwufazowego blokowania. Informacje
o blokowaniu sa przechowywane w tablicy blokad, zorganizowanej na zasadzie stownika,
ktéry jako klucze posiada identyfikatory elementéw blokowanych. Wartosci tych kluczy maja
posta¢ roéwniez stownika zawierajacego nast¢pujace informacje:

« gr _mode — tryb grupowy blokowania,
« wait — bit okre$lajacy, czy jaka$ transakcja czeka na przydzielenie blokady na ten
element,
- list — lista transakcji blokujacych dany element lub czekajacych na blokadg; kazdy
element listy ma struktur¢ stownika z polami :
« id — identyfikator transakcji,
« lock _mode — tryb w jakim blokuje transakcja.

W wyniku testow okazato si¢, ze blokowanie do czytania jest blokowaniem bardzo
zachtannym 1 mocno ogranicza wspotbieznos¢. Wystarczy proste zapytanie np. prac where
nazwisko="Kowalski” 1 mamy wszystkie elementy prac zablokowane wspolnie. Przez to nie

mozliwa jest modyfikacja jakiegokolwiek innego obiektu prac badz ich podobiektow.
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Zastanawiatam si¢ nad usuni¢ciem blokad wspdlnych. Jednak takie rozwiazanie obniza
mocno poziom izolacji: mozliwe wowczas bytoby czytanie brudnopisoéw, czy fantomow. W
aktualnej wersji menedzera zastosowane jest nastgpujace rozwiazanie: w przypadku checi
czytania danych transakcja pyta si¢, czy mogtaby uzyska¢ blokade¢ wspolna na elemencie. Jesli
odpowiedz jest twierdzaca, transakcja uzyskuje dostep do elementu, ale blokada wspdlna nie
jest naktadana. Dzigki temu unika si¢ blokowania catych grup obiektow oraz uniemozliwia
czytanie elementow modyfikowanych przez inne transakcje. W przypadku operacji typu
INSERT na obiekt wstawiany nakfadana jest blokada zanim jeszcze element znajdzie si¢ w
bazie. Dzigki temu nie mozliwe jest czytanie fantoméw. W ten sposob uzyskujemy poziom
izolacji READ COMMITTED - transakcja widzi tylko swoje modyfikacje oraz te, ktore
zostaly uczynione przez transakcje zatwierdzone, nawet jesli zatwierdzenie nastapito po
rozpoczgciu sig transakcji.
Do obstugi catego mechanizmu blokowania stuza nastgpujace metody:

« matrix — jest to macierz kompatybilnosci dla mechanizmu blokowania, jako argumenty
podaje si¢ dwa typy blokad,a wynikiem jest wartos¢ prawda, jesli blokady sa ze soba
kompatybilne i falsz w przeciwny przypadku,

+ lock — jest to metody naktadajaca blokade na element. Funkcja sprawdza najpierw, czy
element jest juz blokowany: jesli nie, to pojawia si¢ nowy wpis w tablicy blokad, jesli
tak, sprawdzane jest, czy transakcja zadajaca blokady nie zablokowata juz tego
elementu wczesniej i nie jest jedyna transakcja blokujaca element. W takim przypadku
menedzer zezwala na dostgp do danych ustawiajac tryb blokady na silniejszy z
wszystkich zglaszanych przez transakcje. Jesli natomiast element jest juz blokowany
przez inne transakcje, to najpierw sprawdzany jest bit oczekiwania. Gdy jest on réwny
0, za pomoca metody matrix sprawdzana jest zgodno$¢ blokad i albo transakcja jest
wstrzymywana albo dziata dalej. Natomiast gdy bit oczekiwania jest rowny 1, transakcja
bez sprawdzania kompatybilno$ci trafia na list¢ oczekujacych. Dzigki temu mechanizm
nie faworyzuje zadnego trybu blokowania, a kolejka dziala jak FIFO. Zanim
jakakolwiek blokada zostanie natozona na element, nast¢puje blokowanie ostrzegawcze
»ojca’”,

« readLock — funkcja ta sprawdza, czy element moglby zosta¢ zablokowany do czytania,
jednak zadne zapisy w tablicy blokad nie nast¢puja,

« unlock — metoda shuzaca do zdejmowania blokady. Przy zdejmowaniu sprawdzane jest,

czy jest to jedyna nalozona blokada. Wéowczas usuwany jest caly wpis z tablicy blokad.
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Jesli transakcji blokujacych jest wigcej, wowczas usuwana jest tylko informacja o
transakcji z listy. Nastgpnie badane jest czy transakcja bgdaca nastgpna w kolejce byta
wstrzymywana. Jesli tak, to przeszukiwana jest cala lista transakcji w celu wznowienia
niektdrych z nich i ustalenia nowego trybu grupowego blokowania,

- activateTrans — funkcja wznawiajaca dziatanie transakcji oczekujacej na przyznanie
blokady.

W wyniku testow okazato sig¢, ze blokowanie do czytania jest blokowaniem bardzo
zachlannym 1 mocno ogranicza wspotbiezno$¢. Wystarczy proste zapytanie np. prac where
nazwisko="Kowalski” 1 mamy wszystkie elementy prac zablokowane wspolnie. Przez to nie
mozliwa jest modyfikacja jakiegokolwiek innego obiektu prac badz ich podobiektow.
Zastanawiatam si¢ nad usunigciem blokad wspolnych. Jednak takie rozwiazanie obniza
mocno poziom izolacji: mozliwe wowczas byloby czytanie brudnopiséw, czy fantomow. W
aktualnej wersji menedzera zastosowane jest nastgpujace rozwiazanie: w przypadku checi
czytania danych transakcja pyta si¢, czy moglaby uzyska¢ blokade wspolna na elemencie. Jesli
odpowiedz jest twierdzaca, transakcja uzyskuje dostep do elementu, ale blokada wspolna nie
jest naktadana. Dzigki temu unika si¢ blokowania catych grup obiektow oraz uniemozliwia
czytanie elementow modyfikowanych przez inne transakcje. W przypadku operacji typu
INSERT na obiekt wstawiany nakfadana jest blokada zanim jeszcze element znajdzie si¢ w
bazie. Dzigki temu nie mozliwe jest czytanie fantomow. W ten sposob uzyskujemy poziom
izolacji READ COMMITTED - transakcja widzi tylko swoje modyfikacje oraz te, ktore
zostaly uczynione przez transakcje zatwierdzone, nawet jesli zatwierdzenie nastapito po
rozpoczeciu si¢ transakcji.

Moja praca nad projektem wymagata ode mnie napisania w gtéwnej klasie projektu Eng
kilku metod pracujacych bezposrednio na danych i komunikujacych si¢ z menedzerem
transakcji oraz oprogramowania kilku operatorow jezyka wewnatrz glownej funkcji
przetwarzania drzewa zapytania eval. Sa to niezbedne instrukcje potrzebne do pracy z
transakcjami (commit, rollback, savepoint, exit), do pracy z obiektami (delete,
create_persistent,as, add_role, ,-przecinek). Nastepnie musialam zaimplementowaé metody,
ktére faktycznie realizuja wyzej wymienione operacje, takie jak:

+ beginTransaction — jest funkcja zadajaca od menedzera utworzenia transakcji,
- commit — funkcja ta wysyta zadanie do menedzera, by zatwierdzil dziatanie podanej
transakcji (dokonal wpisow w logu i1 zdjal blokady) oraz by utworzyt nowa transakcje,

« rollback — jesli przy wywolaniu tej funkcji podano nazwe savepoint'a, to nastepuje
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wycofanie czg$ci operacji przez menedzera, jesli ten argument jest pominigty,
uniewazniona zostaje cala transakcja, konczona, a nastgpnie tworzona nowa,

savepoint — jest to funkcja obstugujaca instrukcje jezyka: SAVEPOINT
nazwa_savepoint'a, powoduje umieszczenie punktu zatwierdzenia na liscie operacji
operationList danej transakcji,

close — funkcja ta obsluguje poprawne wyjscie z systemu za pomoca komendy EXIT,
uruchamiane sa tu procedury menedzera tworzace back-up bazy oraz zamykajace plik
logu,

read — metoda ta jest wywolywana przy czytaniu elementéw, czyli ich ewaluacji na
stosie. Zaleznie od tego jak bedzie warto$¢ drugiego argumentu (0 lub 1) zastosowane
zostanie blokowanie wspdlne do czytanie badz tylko sprawdzenie dostgpu do elementu.
Domyslnie ustawione jest ten drugi tryb, czyli przy czytaniu nie sa naktadane blokady,
delete — stuzy do usuwania obiektow badz listy obiektow. Odbywa sig w ten sposob, ze
najpierw usuwane sa wszystkie obiekty, ktore po nim dziedzicza, nastgpnie wszystkie
jego podobiekty, a na koncu sam obiekt. W przypadku pointeréw, zanim obiekt zostanie
usunigty, modyfikowana jest lista pointerow zwrotnych obiektu, na ktory pointer
wskazuje. Jesli usuwany obiekt jest podobiektem innego, to z listy subObjects ojca,
wyrzucana jest odpowiedni element. Przed zniszczeniem jakiegokolwiek obiektu
zakladana jest na niego blokada wylaczna,

update - funkcja wywolywana w przypadku zmiany warto$ci obiektu atomowego
poprzez operator przypisania ,.:=" badz tez w przypadku zmiany roli obiektu
kompleksowego (wywotanie z add role). Funkcja najpierw tworzy kopi¢ obiektu
oryginalnego, na niej dokonuje zmian, a nast¢pnie podmienia obiekty w bazie,

add role, del role — funkcja obstugujaca zmiang roli obiektu, czyli okreslanie
zwiazkow dziedziczenia za pomoca instrukcji ADD ROLE. Operacja ta jest jawna
modyfikacja warto$ci obiektu, dlatego przy tej okazji menedzer dokonuje odpowiednich
wpisow do logu,

createAtomic, createPointer, createComplex, insert — sa to funkcje obstugujace
operatory create persistent i as, wywolywane w przypadku checi utworzenia nowego
obiektu w bazie. Trzy pierwsze metody tworza obiekt, nastgpnie menedzer transakcji
blokuje go 1 dokonuje wpisow w logu, a dopiero potem, za pomoca funkcji insert,
obiekt jest wstawiany do bazy, czyli trafia na list¢ wszystkich obiektow i tworzone sa

odpowiednie bindery. Mozna wigc powiedzie¢, ze zanim element znajdzie si¢ w bazie,
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juz jest blokowany. Dzigki temu zadna inna transakcja nie zobaczy tego obiektu, az
transakcja wstawiajaca nie zostanie zatwierdzona.

Jak wspomniatam, operacje wykonywane sa od razu na oryginalnych obiektach bazy. W
wielu bazach danych stosuje si¢ mechanizm tworzenia kopii obiektow i na nich dokonywania
operacji, a nastgpnie przy zatwierdzeniu transakcji dokonuje si¢ nadpisania obiektow bazy ich
kopiami. Za tym rozwiazaniem przemawia fakt, iz w przypadku wycofania transakcji nie
trzeba uruchamia¢ procesu wycofywania zmian, a wystarczy tylko zwolni¢ pamie¢, w ktorej
trzymane sa kopie. Drugim argumentem dla baz danych trzymajacych dane na dysku jest
oszczedno$¢ przesytania danych migedzy dyskiem a pamigcia. Stosujac kopie komunikacja
odbywa sig¢ tylko przy odczycie i ostatecznym zapisie obiektu, a nie przy kazdej modyfikacji.
Poniewaz, jak na razie, nasza baza danych jest trzymana w pamigci operacyjnej, a zapis
elementow na dysk dokonuje si¢ dopiero w momencie zamknigcia systemu, drugi powod nas
nie dotyczy. Poza tym klopotliwe wydaje si¢ by¢ ciagle uaktualnianie binderéw na stosie
srodowisk tak by wigzanie nazw zwracato referencje do kopii obiektow. Dlatego
zdecydowatam si¢ na bezposrednia pracg z obiektami. Poza tym w rzeczywistych bazach

danych czg¢$ciej zdarza si¢ zatwierdzenie transakcji niz wycofanie.

Mechanizm transakcyjny zaimplementowany w prototypowej wersji projektu wydaje si¢
spelnia¢ wszystkie podstawowe wymagania. Jedynym jego powaznym mankamentem jest
brak mechanizméw wykrywania i usuwania zakleszczen, ktére niestety moga wystapic.
Jednak dopdki nie zostanie zorganizowany wielodostep, problem ten nie wystepuje. Mozna by
rowniez doprogramowac funkcje dajace mozliwo$¢ wyboru poziomu izolacji, czy recznego
natozenia blokady np. na klas¢ obiektow. Mysle, ze te zadania zostana zrealizowane w miarg

rozwoju projektu.
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