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Vorwort

Transaktionen sind eines der wichtigsten Konzepte der Informatik. Oh-
ne das Konzept der Transaktion und die damit zusammenhangenden
Technologien ware der heutige massenhafte Einsatz von Datenbanken
in allen Bereichen des Geschéftslebens nicht denkbar.

Transaktionen wurden urspriinglich im Kontext von Datenbanken
entwickelt, es zeigte sich allerdings sehr bald, daf die grundlegenden
Konzepte auch in anderen Systemen anwendbar sind, in denen paral-
lele Prozesse auf gemeinsamen, u.U. sogar verteilten Datenbestéanden
arbeiten. Systeme in diesem Sinne sind Betriebssysteme, verteilte Sy-
steme, manche parallele Algorithmen sowie diverse nichtkonventionelle
Datenverwaltungssysteme.

Trotz ihrer Bedeutung sind Transaktionen — speziell im hier inter-
essierenden technischen Sinne — wenig présent, in der Allgemeinheit
sowieso nichtll] aber selbst ausgebildete Informatiker kennen diesen
Begriff oft nur oberflichlich, und zwar sogar solche Entwickler, die
Transaktionen bei der Realisierung von Informationssystemen praktisch
einsetzen.

Letzteres ist eigentlich positiv zu sehen: Obwohl die Technologien
zur Realisierung von Transaktionen sehr komplex sind, kann zumindest
in erster Ndherung die Wirkung von Transaktionen sehr einfach be-
schrieben werden. Es gibt auch nur sehr wenige Programmschnittstellen,
iiber die ein Applikationsprogrammierer die Transaktionsverarbeitung

"Umgangssprachlich wird unter einer Transaktion ein Geschéft bzw. ein Ge-
schiftsabschluf verstanden; Wortbildungen wie TAN (Transaktionsnummer) bei
Bankiiberweisungen beziehen sich auf den so verstandenen Begriff.

Stand: 26.04.2003 (©2003 Udo Kelter
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beeinflussen kann oder mufs. Die hier vorliegende enorme Abstrakti-
onsleistung ist sicher einer der Griinde fiir die grofe Verbreitung des
Konzepts.

Ubersicht iiber dieses Buch. Einfiihrende und oberflachliche
Kenntnisse iiber Transaktionen reichen daher in vielen Féllen vol-
lig aus. Den entsprechenden Kenntnisstand versucht das Lehrmodul
“Transaktionen und die Integritdt von Datenbanken” zu vermitteln;
es motiviert und definiert die grundgelegenden Begriffe und gibt eine
Ubersicht iiber die wesentlichen Funktionsbereiche.

In vielen Féllen ist indes eine genauere Kenntnis der Transaktions-
konzepte und der grundlegenden Techniken, wie Transaktionen realisiert
werden, erforderlich:

1. Bei der Entwicklung von Informationssystemen, die eine grofsere
Anzahl echt paralleler Nutzungen unterstiitzen miissen.
Erforderlich ist hier vor allem eine genauere Kenntnis der Sperr-
protokolle. Ohne diese Kenntnisse werden leicht Entwurfsfehler ge-
macht, die sich in “unerklérlich” schlechten Antwortzeiten im Betrieb
des Systems dufiern, d.h. obwohl die Hardware grofiziigig ausgelegt
und offenbar schlecht ausgelastet ist, kommt es gelegentlich oder re-
gelmafig zu langen Wartezeiten oder schlechtem Durchsatz. Ursache
des Problems sind unerkannte Sperrungen von Datenobjekten, die zu
Wartebeziehungen zwischen Prozessen fithren. Der hier erforderliche
Kenntnisstand wird durch durch zwei Lehrmodule vermittelt:

Das Lehrmodul “Sperrverfahren” stellt die Grundprinzipien von
Sperrungen und die grundlegenden Sperrprotokolle dar; mit diesen
Grundkenntnissen sollte verstanden werden, wann und wie Warte-
situationen auftreten. Ferner werden die Isolationsstufen in SQL
vorgestellt, mit deren Hilfe gezielt Kompromisse zugunsten der Per-
formance eines Systems und, sofern tolerabel, zu Lasten der Konsi-
stenz eingegangen werden konnen.

Das Lehrmodul “Sperrverfahren fiir Hierarchien von Sperreinhei-
ten” behandelt aufbauend hierauf das Problem, parallele Transaktio-
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nen, die mit sehr unterschiedlich groffen Datenmengen arbeiten — z.B.
einzelne Objekte vs. ganze Relationen —, effizient zu unterstiitzen.
Die technische Losung des Problems sind sogenannte Warnsperren
bzw. zugehorige Protokolle. Hierdurch koénnen kleine, mittlere und
sehr grofle Sperrgranulate gleichzeitig gesperrt werden. Ein mittle-
res, aus Anwendersicht unsichtbares Sperrgranulat ist z.B. die Menge
der Tupel, die auf einer Speicherseite stehen.

Infolge der Warnsperren ist es effizienter, z.B. eine Relation kom-
plett zu sperren, anstatt sehr viele Tupel dieser Relation einzeln
zu sperren; man spricht hier von der Eskalation von Sperrungen.
Dies kann zu besonders “unerklarlichen” Wartesituationen bzw.
Performance-Problemen fiithren, weil hier intern Sperrungen ein-
treten, die vom Benutzer bzw. Programmierer einer Transaktion
nicht angefordert wurden bzw. erkennbar sind.

2. Beim Installieren und Administrieren von Datenbanken: Fir die
Recovery-Funktionen miissen Hilfsdaten angelegt werden. Diese
Hilfsdaten miissen administriert werden; im Extremfall eines Platten-
defekts mufs der Administrator mit diesen Hilfsdaten die Datenbank
rekonstruieren. Je nach DBMS-Produkt kann kénnen auch Umfang
der Hilfsdaten, Schutzmafinahmen fiir die Hilfsdaten und weitere
Details konfiguriert werden. In allen Féllen ist ein grundlegendes
Verstéandnis der Recovery-Funktionen erforderlich.

Das Lehrmodul “Recovery” vermittelt ein an diesem Kenntnisstand
orientiertes Grundwissen.

Auch fiir beliebige andere Nutzer einer Datenbank ist dieses Ver-
stdndnis niitzlich und sollte zu der Erkenntnis fiihren, daf es keine
perfekte Sicherheit gibt, daf grofere Schiaden an einer Datenbank
nicht in fiinf Minuten repariert sein konnen und daf der Umfang
von Schiden durch geeignete Planungen und Vorsichtsmafnahmen
durchaus verkleinert werden kann.

Die weiteren in diesem Buch zusammengestellten Lehrmodule be-
treffen speziellere Themen und damit auch kleinere Interessentenkreise:
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Lehrmodul “Semantikgestiitzte Concurrency-Control- Verfah-
ren”: Die grundlegenden Sperrverfahren unterscheiden nur lesende und
schreibende Zugriffe zu Daten, die konkrete Semantik von Operationen
auf den Daten bleibt aufer Betracht. Das Lehrmodul “Semantikgestiit-
zte Concurrency-Control-Verfahren” stellt Erweiterungen der Sperrver-
fahren vor, durch die semantische Eigenschaften der Operationen — i.w.
Kommutativitiat von Operationen — auf den Daten ausgenutzt werden
sollen. Es zeigt sich allerdings, dafs die Verfahren wegen Wechselwir-
kungen mit dem Recovery und wegen “kleinen Ausnahmen” von der
Kommutativitdt von Operationen unerwartet kompliziert werden und
ein echter Nutzen nur selten erreicht werden kann.

Lehrmodul “Zeitstempelverfahren” Wenn man Sperren einsetzt,
konnen abgesehen von seltenen Ausnahmefillen auch Deadlocks auftre-
ten. Die Erkennung und Auflésung von Deadlocks ist schon in zentralen
Systemen sehr lastig und kostet Performance; in verteilten Systemen
kommen Verzogerungen und Kosten fiir Kommunikationen hinzu, denn
Deadlocks konnen sich iiber mehrere Rechner erstrecken. Dies moti-
viert die Suche nach deadlockfreien Concurrency-Control-Verfahren.
Eine Klasse solcher Verfahren sind Zeitstempelverfahren. Zeitstem-
pelverfahren basieren auf dem Prinzip, unzulissige Verzahnungen von
Transaktionen zu verhindern, indem eine der beteiligten Transaktionen
vom DBMS zuriickgesetzt und neu gestartet wird. Zeitstempelverfah-
ren sind daher nur dann anwendbar, wenn derartige Zuriicksetzungen
praktikabel sind.

Lehrmodul “Optimistische Concurrency-Control- Verfahren’
Optimistische Concurrency-Control-Verfahren basieren wie Zeitstem-
pelverfahren auf dem Prinzip, unzulissige Verzahnungen von Transak-
tionen durch Riicksetzungen zu verhindern, sind aber starker an reinen
Lesetransaktionen orientiert.

Lehrmodul “Concurrency-Control-Theorie”. Alle “korrekten”
Concurrency-Control-Verfahren garantieren, dafs bei den entstehen-
den verzahnten Transaktionsausfithrungen keine “Anomalien” (Verlust



14 Vorwort

von Anderungen, Inkonsistenzen usw.) auftreten. Es ist ziemlich
schwierig, aus der intuitiv eingdngigen Forderung nach Abwesenheit
von Anomalien einen prézise definierten Korrektheitsbegriff fiir ver-
zahnte Transaktionsausfithrungen abzuleiten. In der Tat kristallisierte
sich seinerzeit erst nach jahrelanger Forschung, die zu einer eigenen
Concurrency-Control-Theorie fiihrte, der Begriff Serialisierbarkeit als
der gesuchte heraus. Es gibt mehrere Varianten dieses Begriffs, die
theoretischen Analysen zeigen, daf in der Praxis mindestens die so-
genannte cp- (conflict preserving) Serialisierbarkeit gefordert werden
mufl. Das Lehrmodul “Concurrency-Control-Theorie” priasentiert die
wesentlichen Elemente dieser Theorie.

Lehrmodul “Kooperation und Parallelitidt in SEU”: Transak-
tionen wurden urspriinglich im Kontext “konventioneller” betrieblicher
Anwendungen und dafiir gedachter DBMS entwickelt. Seit langem
werden auch DBMS fiir nichtkonventionelle Anwendungen entwickelt,
hierzu gehéren insb. auch CAD-, CASE- und dhnliche Entwurfsumge-
bungen. An die Randbedingungen dieser Anwendungsgebiete miissen
auch die Transaktionskonzepte angepakt werden.

Ein Ergebnis in dieser Richtung sind sogenannte Entwurfstrans-
aktionen. Die Grundidee, daf eine Transaktion bestimmte Arbeits-
vorgange kapselt, also serialisierbar ausfithrt und ganz oder gar nicht
wirksam werden l&ft, wird hier auf sehr umfangreiche Arbeitsvorgénge
iibertragen, ndmlich tage- oder wochenlang dauernde Entwicklungs-
vorginge in Entwicklerteams. Dieser Ansatz wirkt zunéchst elegant,
es zeigt sich allerdings, daff die Randbedingungen so stark verschie-
den sind, daf Entwurfstransaktionen und konventionelle Transaktionen
weder konzeptionell noch implementierungstechnologisch viele Gemein-
samkeiten aufweisen.

Das Lehrmodul “Kooperation und Parallelitdt in SEU” analysiert
zunéchst parallele Arbeitsvorgénge in Entwicklerteams (am Beispiel
von Software-Entwicklern). Wéhrend die Nutzer von klassischen In-
formationssystemen einander nicht kennen, kooperieren die Entwickler
in einem Team mehr oder minder intensiv. Je nach den Umstéanden
miissen verschiedene Kooperationsmodelle unterstiitzt werden, z.B.
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das Bibliotheksmodell und Wandtafel-Modell. Anschliefsend wird ana-
lysiert, wie diese Modelle auf Basis von Transaktionsfunktionen und
anderen Leistungen eines zugrundeliegende Objektmanagementsystems
realisiert werden konnen. Es zeigt sich u.a., daft Entwurfstransaktio-
nen nur eine Biindelung ohnehin erforderlicher Funktionen, ndmlich
Versionierung und gruppenorientierte Zugriffskontrollen, darstellen.

Zur Struktur dieses Buchs. Dieses Buch besteht im Gegensatz
zu anderen Biicher nicht aus Kapiteln, sondern aus Lehrmodulen.
Jedes Lehrmodul ist auch als selbstandiger Text auf der Webseite
http://www.kltr.de erreichbar.

Im Unterschied zu den Kapiteln eines Buchs sind Lehrmodule méog-
lichst autark gestaltet. Durchgehende Beispiele oder héufige Verweise
auf andere Kapitel, auf die man in Biichern besonders stolz ist, die aber
Abhéngigkeiten erzeugen und das separate Lesen einzelner Kapitel er-
schweren, werden hier ganz bewuftt vermieden. Wenn ohne allzuviel
Redundanz moglich, wird statt eines Verweises auf andere Stellen der
Lerngegenstand, auf den Bezug genommen wird, direkt dargestellt, ggf.
in skizzenhafter Form.

Wiéhrend ein Buch fast immer sequentiell gelesen wird, ist die Lese-
reihenfolge der Lehrmodule wesentlich freier. Der Graph in Bild [I] zeigt
die relativ wenigen noch vorhandenen Reihenfolgerestriktionen. Ein
gepunkteter Pfeil stellt nur eine Empfehlung dar. Die Abkiirzungen
bedeuten folgendes:

TID Transaktionen und die Integritiat von Datenbanken
REC  Recovery

SPV Sperrverfahren

SHS Sperrverfahren fiir Hierarchien von Sperreinheiten
SCC Semantikgestiitzte Concurrency-Control-Verfahren
ZSV Zeitstempelverfahren

OCC  Optimistische Concurrency-Control-Verfahren
CCT Concurrency-Control-Theorie

KPS Kooperation und Parallelitiat in SEU
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|  Vorausgesetzte Module aus Datenbanksysteme I

|| DBsa | | D |<- | Dvs |

»

| ZSVH 0CC| | SHS |

Abbildung 1: Lesereihenfolge der Lehrmodule

Einordnung und Vorkenntnisse. Transaktionen sind eher ein The-
ma fiir Spezialvorlesungen. Typischerweise wird man sich erst dann
mit Transaktionen intensiver beschéftigen, wenn Grundkenntnisse tiber
Datenbanksysteme vorhanden sind, wie z.B. in der Vorlesung Daten-
banksysteme I vermittelt. Es zeigt sich allerdings, daf man erhebliche
Anteile des Stoffs der Datenbanksysteme I (oder anderer Lehrbiicher
iiber Datenbanksysteme), insb. viele Details der Abfragesprachen und
des Schemaentwurfs, nicht bendtigt; relevant sind neben den Grundbe-
griffen vor allem Kenntnisse {iber die Architektur von DBMﬂﬂ

Die in diesem Buch enthaltenen Lehrmodule behandeln das Thema
Transaktionen keineswegs vollstdndig. Es gibt im Gegenteil eine gan-
ze Reihe von Themen, die in diversen praktischen Problemstellungen
auftreten und hier nicht abgedeckt sind:

- Transaktionsmonitoreﬂ

2Das Lehrmodul “Transaktionen und die Integritét von Datenbanken” ist auch im
Buch Datenbanksysteme I enthalten; da es viele zentrale Begriffe einfiihrt, erscheint
es hier erneut, um dieses Buch selbstdndiger lesbar zu machen.

3Bei der Programmierung einer Transaktion im Sinne einer Funktion eines
Informationssystems miissen viele technische Dinge erledigt werden, z.B. miissen Da-
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- Transaktionen in verteilten Datenbanken
- Transaktionen in féderativen Systemen
- geschachtelte Transaktionen

Vortragsfolien. Fiir die einige Lehrmodule sind Vortragsfolien in
Form von PostScript-Dateien auf Anfrage fiir Lehrende frei verfiigbar.
Die Folien sind derzeit noch nicht iiber die WWW-Seiten abrufbar.

Kommentare und Fehlermeldungen. Kein langer Text ist fehler-
frei, so auch dieser. Daher sind Hinweise auf Fehler und Verbesserungs-
moglichkeiten sowie Kommentare aller Art sehr willkommen (am besten
elektronisch an uk@kltr.de).

tenbankinhalte in Puffervariablen kopiert, zugehorige transiente Objekte verwaltet
und ggf. Sitzungen fiir ldngere Dialoge verwaltet werden. Ein Transaktionsmonitor
(oder Applikationsserver) ist eine Infrastruktur, die derartige Aufgaben {ibernimmt.
Der Begriff Transaktion ist hier also wesentlich anwendungsnéher verstanden als
bei Datenbank-Transaktionen. Insofern ordnen wir das Thema Transaktionsmo-
nitore nicht im Gebiet Datenbanken, sondern im Gebiet Softwaretechnik, dort im
Teilgebiet Standardarchitekturen, ein.



Lehrmodul 1:

Transaktionen und die Integritat
von Datenbanken

Zusammenfassung dieses Lehrmoduls

Dieses Lehrmodul fiihrt in die Problematik der Erhaltung der Inte-
gritat einer Datenbank ein. Es werden drei Arten von Gefdhrdungen
der Integritét unterschieden: Fehler bei Dateneingaben oder in Anwen-
dungsprogrammen, Betriebsstorungen wie z.B. Systemabstiirze oder
Mediendefekte und paralleler Zugriff mehrerer Anwendungen auf die
gleichen Daten. Fiir alle drei Arten von Gefdhrdungen werden Gegen-
mafnahmen im DBMS beschrieben; alle beruhen auf dem zentralen
Konzept der Transaktion. Einleitend wird analysiert, welche Arten von
Korrektheit unterschieden und sinnvollerweise gefordert werden kénnen.

Vorausgesetzte Lehrmodule:

empfohlen: - Datenverwaltungssysteme
Stoffumfang in Vorlesungsdoppelstunden: 1.0

Stand: 15.04.2003 (©2003 Udo Kelter
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1.1 Die Integritat von Datenbanken

Die Korrektheit bzw. Integritdt der Daten in einer Datenbank ge-
niefst sehr hohe Prioritdt; dementsprechend enthalten DBMS vielféltige
Mechanismen, deren Zweck darin besteht, die Integritdt der Daten si-
cherzustellen. Man unterscheidet drei Hauptklassen von Gefdhrdungen
der Integritat:

1. Fehler bei Dateneingaben oder in Anwendungsprogrammen
2. Betriebsstorungen wie z.B. Systemabstiirze oder Mediendefekte
3. paralleler Zugriff mehrerer Anwendungen auf die gleichen Daten

Die erste Klasse von Gefdhrdungen kann nur dadurch bekdmpft wer-
den, dafs die korrekten Inhalte einer Datenbank dem DBMS moglichst
genau beschrieben werden, so daft das DBMS Verdnderungen, die zu
einem inkorrekten Zustand fithren, ablehnen kann. Entsprechende Kon-
zepte konnen nur in engem Zusammenhang mit dem Datenbankmodell
diskutiert werden.

Die zweite und dritte Klasse von Gefdhrdungen, auf die wir uns
in diesem Lehrmodul konzentrieren werden, sind dagegen weitgehend
unabhéngig vom Datenbankmodell.

Bevor wir die Gefihrdungen und die Mafsnahmen dagegen dis-
kutieren konnen, muf zunéchst analysiert werden, was genau unter
Korrektheit zu verstehen ist. Es zeigt sich, dafl intuitiv naheliegende
Interpretationen dieses Begriffs nicht brauchbar sind.

1.1.1 Eine Hierarchie von Korrektheitsbegriffen fiir Da-
tenbank-Zustinde

Integritdt. Unter Integritit (Adjektiv: integer) sei verstanden,
dafs der Inhalt einer Datenbank einen interessierenden Teil bzw. ei-
ne Abstraktion der Realitdt genau (exakt), richtig und aktuell giiltig
wiedergibt. Beispiele fiir unerwiinschte bzw. falsche Datenbankinhalte
sind:

- unmogliche Werte (Kinderzahl = -3),
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- Inkonsistenzen (z.B. eine Person ist verheiratet, hat aber Steuerklasse
)

- veraltete Angaben.

Es gibt somit verschiedene Aspekte der Korrektheit einer Daten-
bank. Unter Integritdt wird diese Korrektheit in ihrem weitesten,
umfassendsten Sinn verstanden. Oft wird diese generelle Korrektheit
auch mit Konsistenz oder einfach nur mit Korrektheit bezeichnet.

Wir befassen uns hier in diesem Lehrmodul nur mit Maffnahmen,
die ein DBMS durchfiihren kann, um die Korrektheit der Daten sicher-
zustellen. Nicht garantieren kann das DBMS die Aktualitat der Daten,
insoweit diese davon abhéngt, daf rechtzeitig Daten eingegeben oder
Anderungsprogramme gestartet werden.

Nicht befassen werden wir uns in diesem einfiihrenden Lehrmodul
auch mit Problemen, die spezifisch fiir einzelne Datenbankmodelle sind.
Viele Probleme bei der Integrititssicherung sind in der Tat unabhéngig
vom Datenbankmodell. Wir werden daher i.f. vereinfachend annehmen,
dafs eine Datenbank eine Menge von Datenbank-Objekten enthilt,
die einen Zustand haben, und dafs die Datenbank durch die Operatio-
nen des Datenbankmodells, die wir hier auch als Aktionen bezeichnen
werden, verdndert wird.

Statt vom Inhalt einer Datenbank, was vielleicht anschaulicher ware,
werden wir meist vom Zustand der Datenbank sprechen.

Erreichbarkeit. Unser Ziel ist die Beschreibung von integren Zu-
stédnden, also “vollig korrekten” Zustédnden. Diesem Ziel ndhern wir
uns in mehreren Schritten. Zunéchst konnen wir uns auf erreichbare
Zustande beschrianken. Ein Zustand heifst erreichbar, wenn er nach
Initialisierung der Datenbank durch eine endliche Folge von Aktionen
(mit zuldssigen bzw. syntaktisch korrekten Parametern) konstruiert
werden kann.

Logische Konsistenz. Ein erreichbarer Zustand ist nicht sinnvoll,
wenn er etwas Unmogliches darstellt, also unrealistisch ist. Ein erreich-
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barer Zustand heiftt logisch konsistent, wenn eine Realitdt moglich
ist, die durch ihn korrekt wiedergegeben wird.

Nicht jeder erreichbare Datenbank-Zustand ist realistisch. Beispiels-
weise kdnnen Werte einzelner Datenbank-Objekte schon fiir sich allein
unrealistisch sein (Kinderzahl = -3), oder es kann bei redundanten
Angaben in mehreren Objekten ein Widerspruch enthalten sein.

Unter Konsistenz versteht man oft einen speziellen Aspekt der logi-
schen Konsistenz, wie sie oben definiert wurde, ndmlich die gegenseitige
Konsistenz zwischen mehreren, insgesamt redundanten Einzelangaben
und ggf. Eigenschaften der Objektmenge. Beispiele fiir einzuhaltende
Konsistenzbedingungen sind:

- die Summe aller Konten ist gleich 0,
— der Inhalt eines Felds “Zahl der Angestellten” ist gleich der Zahl der
Angestelltensétze oder -tupel.

Wir werden hier jedoch unter Konsistenz stets die oben definierte
allgemeinere Form von logischer Konsistenz verstehen.

Die vorstehenden Konsistenzbedingungen konnen i.a. nicht durch die
elementaren Schemadefinitionskonzepte ausgedriickt werden; es kann
also erreichbare, aber nicht logisch konsistente Zusténde geben.

Physische Konsistenz. Mit physischer Konsistenz bezeichnet
man den ordnungsgemaéfsen Zustand der internen Speicherungsstruk-
turen der Datenbank, vor allem der Zugriffspfade. Diese sind auf der
Ebene von Datenbank-Objekten nicht sichtbar bzw. zugreifbar, sondern
nur innerhalb des Laufzeitkerns des DBMS, in dem die Aktionen rea-
lisiert werden. Wir gehen davon aus, daf alle Aktionen die physische
Konsistenz erhalten. Jeder erreichbare Zustand ist also physisch konsi-
stent. Physisch konsistente, aber nicht erreichbare Zustinde kénnen z.B
als Zwischenzusténde innerhalb von Aktionsausfiihrungen auftreten.

Damit verfiigen wir bereits {iber eine kleine Hierarchie von Arten
der Korrektheit eines Datenbank-Zustandes:

- Integritét
- logische Konsistenz
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- Erreichbarkeit
- physische Konsistenz

Da wir das richtige Funktionieren der Aktionen voraussetzen, stellt
die physische Konsistenz fiir uns kein Problem dar; wir werden uns nur
mit erreichbaren Zustdnden befassen.

Die logische Konsistenz ist eine notwendige, aber keine hinreichende
Voraussetzung fiir die Integritéat. Die logische Konsistenz der Datenbank
ist eine minimale Form der Korrektheit, die fast immer unverzichtbar
ist. Sie besagt noch nicht, daff der Zustand der Datenbank auch die
Realitat aktuell korrekt wiedergibt.

Auf die vollige Integritéat der Datenbank kann hingegen bei manchen
Anwendungen verzichtet werden; oft werden Abstriche an der Aktuali-
tat der Daten in Kauf genommen, um den Aufwand zu reduzieren. In
diesem Fall liegt eine Zwischenform von Korrektheit vor. Wir werden
hier solche anwendungsbezogenen Zwischenformen nicht betrachten.

1.1.2 Die Integritatsanforderung - 1. Ansatz

Da das Hauptziel die Sicherstellung der Korrektheit der Datenbank
ist, konnte man auf die Idee kommen, folgende Korrektheitsanforde-
rung aufzustellen: Die Datenbank soll stindig korrekt (integer oder
konsistent) sein. Diese Anforderung ist jedoch nicht sinnvoll, denn im
Verlauf mancher Verdnderungen der Datenbank miissen zwangslaufig
logisch inkonsistente Zwischenzustinde auftreten. Das Standardbei-
spiel hierfiir ist eine Umbuchung von X Euro von Konto A auf Konto
B, die wir uns vereinfacht in 4 Zugriffen auf die Datenbank vorstellen:

Zugriff 1: alten Stand von Konto A lesen, X Euro abziehen
Zugriff 2: neuen Stand von Konto A schreiben
Zugriff 3: alten Stand von Konto B lesen, X Euro addieren
Zugriff 4: neuen Stand von Konto B schreiben

In unserem Beispiel konnte das Konsistenzkriterium gelten, dafs die
Summe aller Kontostdnde 0 sein muf. Nach dem zweiten obigen Zugriff
ist dieses Kriterium offenbar verletzt. Erst nach dem vierten Schritt
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ist die Konsistenz wiederhergestellt, die Verletzung war also nur tem-
pordr. Diese Beobachtung ist extrem wichtig und kann dahingehend
verallgemeinert werden, daft bei allen komplexen Konsistenzbedingun-
gen temporare Verletzungen unvermeidlich sind, da die Datenbank i.a.
nicht durch eine einzige Datenmanipulationsoperation vom bisherigen
Zustand in einen neuen konsistenten Zustand iiberfithrt werden kann.
Letzteres ist nur durch mehrere Zugriffe moglich.

Die obige Anforderung mufs daher dahingehend modifiziert werden,
dak die Datenbank immer nur dann korrekt sein soll, wenn sie ruht,
d.h. wenn gerade keine komplexen Anderungen mehr stattfinden.

Da man einer Aktion nicht ansieht, ob sie die letzte in einer zu-
sammengehorigen Folge ist, miissen Anfang und Ende von Anderungen
explizit gekennzeichnet werden. Andernfalls wére nie entscheidbar, ob
die Datenbank gerade ruht oder nicht.

1.1.3 Transaktionen

Das Konzept zur Losung dieses und anderer Probleme sind Transak-
tionen. Eine Transaktion ist eine vom Benutzer definierte Folge von
Aktionerﬂ, sozusagen eine “elementare Arbeitseinheit”.

Transaktionen kéonnen nur von Applikationsprogrammen aus aus-
genutzt werden (interaktive Schnittstellen zu Datenbanken sind hier
selbst als Applikationen aufzufassen). Die Frage ist nun, wie eine Appli-
kation, hier im Sinne eines laufenden Prozesses verstanden, eine Folge
von Aktionen definieren kann, die eine Transaktion bilden soll. Im De-
tail héngt dies von der Gastsprache und dem Betriebssystem ab; wir
schildern i.f. als Beispiel die Vorgehensweise bei JDBC.

4 Ublicherweise wird unter einer Transaktion sowohl eine Folge ausgefiihrter
Aktionen verstanden als auch ein Programm bzw. Programmstiick, welches eine
einzige bzw. eine Menge solcher Folgen definiert. Das ist zwar terminologisch etwas
unsauber, aber bequem. Um nicht zu sehr vom iiblichen Sprachgebrauch abzuwei-
chen, werden wir hier ebenso verfahren. Aus dem Kontext ergibt sich stets, ob ein
Programm (oder Programmteil) oder eine Ausfithrung gemeint ist.
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1.1.3.1 Transaktionen in JDBC

Zunéachst mufs ein Applikationsprozefs, der auf einer (SQL-) Daten-
bank arbeiten will, eine Verbindung zum Datenbankserver aufbauen.
Details iibergehen wir hier, die Verbindung wird letztlich durch ein Ob-
jekt des Typs Connection représentiert und durch die Operation
getConnection initialisiert, z.B.

Connection verbindung = DriverManager.getConnection (...)

Ein explizites Kommando zum Beginnen einer Transaktion ist nicht
vorhanden; nach Aufbau der Verbindung und nach der Beendigung
einer Transaktion wird immer implizit eine neue Transaktion begonnen.

Das (erfolgreiche) Ende einer Transaktion wird dem DBMS durch
die Operation commit bekanntgegeben, z.B. durch folgenden Aufruf:

verbindung.commit () ;

Nach Aufbau der Verbindung befinden wir uns allerdings zunéchst
in einem Arbeitsmodus, bei dem sozusagen implizit nach jeder Aktion
ein commit ausgefithrt wird. Mit anderen Worten wird jedes einzelne
SQL-Kommando als Transaktion behandelt, d.h. es werden nicht wirk-
lich Gruppen von Aktionen gebildet. Das automatische commit kann
man abschalten mit

verbindung.setAutoCommit (false);

1.1.3.2 Transaktionseigenschaften

Bei der Ausfiihrung einer Transaktion werden die folgenden wichtigen
Eigenschaften garantiert:

1. Konsistenzerhaltung: Eine Transaktion, die in einem logisch kon-
sistenten Zustand startet, hinterldfst die Datenbank am Ende wieder
in einem logisch konsistenten Zustand. Verantwortlich hierfiir ist in
erster Linie der Benutzer, der die Transaktion programmiert oder
Daten eingibt.
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2. (Fehler-) Atomaritét: eine Transaktion wird entweder ganz oder
gar nicht wirksam. Wenn also eine Transaktion, gleichgiiltig aus wel-
chen Griinden, fehlschldgt und abgebrochen wird, verdndert sie die
Datenbank nicht. Dies bedeutet, daf alle bisher von ihr verursach-
ten Anderungen riickgingig gemacht werden. Verantwortlich fiir die
Atomaritit ist das DBMS.

3. Dauerhaftigkeit: Sobald dem Benutzer die erfolgreiche Ausfiih-
rung einer Transaktion gemeldet wurde, miissen ihre Wirkungen
erhalten bleiben und diirfen nicht infolge von Stérungen oder Besché-
digungen der Datenbank, die der Benutzer nicht zu verantworten hat
und von denen er ggf. nichts erfahrt, verloren gehen. Verantwortlich
hierfiir ist das DBMS.

4. Serialisierbarkeit: Bei parallel ausgefiihrten Transaktionen ent-
spricht der Gesamteffekt mehrerer iiberlappend ausgefiihrter Trans-
aktionen dem Effekt, der bei einer denkbaren seriellen Ausfiihrung
der Transaktionen erreicht worden ware. Jede Transaktion hat also
den Eindruck, dafs sie isoliert auf der Datenbank arbeiten wiirde.
Verantwortlich hierfiir ist das DBMS.

5. Endliche Ausfiihrungszeit: Die Ausfiihrung einer Transaktion
darf nicht durch Synchronisationsvorgénge im DBMS immer wieder
hinausgeschoben werden. Der Benutzer muf in endlicher Zeit nach
dem Start einer Transaktion eine Riickmeldung iiber die erfolgreiche
Ausfiihrung oder den Abbruch erhalten. Verantwortlich hierfiir ist
das DBMS.

Trivialerweise setzen wir hier voraus, dafs jede Transaktion nur aus
endlich vielen Aktionen besteht und daf das Transaktionsprogramm
keine Endlosschleifen enthélt (wofiir der Benutzer die Verantwortung
tragt).

In vielen &lteren Quellen wird statt der Serialisierbarkeit als ei-
ne Transaktionseigenschaft die Isolation gefordert. Unter Isolation
versteht man, dafs alle Effekte innerhalb einer Transaktion, also vor
ihrer Beendigung, fiir parallele Transaktionen unsichtbar sind. Diese
Anforderung ist naheliegend, denn, wie oben gezeigt, knnen logisch
inkonsistente Zwischenzustdnde auftreten. Bei “normalen” Transak-
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tionen (insb. solchen, die keine Datenwerte blind iiberschreiben, ohne
sie vorher zu lesen) impliziert die Isolation die Serialisierbarkeit, die
Umkehrung gilt nicht.

In der Literatur werden die Transaktionseigenschaften oft mit der
Abkiirzung ACID fiir atomicity, consistency preservation, isolation,
durability zusammengefaft.

Transaktionen sind das Schliisselkonzept schlechthin in der Ar-
chitektur moderner (und der meisten &lteren) DBMS; es ist nahezu
obligatorisch. Anderungen und Abfragen in Datenbanken werden da-
her i.d.R. durch Transaktionen mit den oben erwdhnten Eigenschaften
durchgefiihrt’] Aus der Sicht des Benutzers ist ein DBMS somit ein
Transaktionsverarbeitungssystem.

Obwohl das Stichwort Parallelitdt bereits mehrfach gefallen ist,
werden wir im Rest dieses Lehrmoduls annehmen, daft Transaktionen
sequentiell ausgefiihrt werden. Mit parallel ausgefiihrten Transaktionen
befassen sich eigene Lehrmodule.

1.1.4 Die Integritatsanforderung - 2. Ansatz

Kommen wir nun auf die oben gestellte Anforderung zuriick, daft der
Datenbank-Zustand zumindest dann logisch konsistent sein soll, wenn
die Datenbank ruht. Durch die Einfiihrung des Transaktionskonzepts
und die Eigenschaft “Konsistenzerhaltung” ist diese Anforderung of-
fenbar bereits erfiillt. Wir setzen natiirlich voraus, daf die Datenbank
nach ihrer Initialisierung logisch konsistent ist.

Das Integritatsproblem wird durch die Transaktionen nicht gelost.
Ein logisch konsistenter Zustand beschreibt irgendeine denkbare Reali-
tat, der integre nur die aktuell vorhandene.

Die in der Datenbank darzustellende Realitdt dndert sich im Laufe
der Zeit; jedenfalls nehmen wir dies an. Die Integritdt der Datenbank

5Die im Prinzip angenehmen Transaktionseigenschaften haben ihren Preis, nim-
lich eine verschlechterte Performance des Systems. In performancekritischen Syste-
men muf daher bisweilen auf Transaktionseigenschaften verzichtet werden. In SQL
kann man durch “Isolationsstufen” schrittweise Transaktionseigenschaften zugunsten
besserer Performance opfern (s. [?])
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kann iiber die Zeit hinweg nur dann erreicht werden, wenn nach jeder
Anderung der Realitiit rechtzeitig der Datenbank-Inhalt entsprechend
korrigiert wird. Rechtzeitig bedeutet: vor erneuter Benutzung der
korrekturbediirftigen Daten. Nach den obigen Festlegungen sind Kor-
rekturen in Form von Transaktionen durchzufiithren. Zur Sicherstellung
der Integritdt muf also fiir folgendes gesorgt werden:

A) Korrigierende Transaktionen sind mit den richtigen Argumenten
rechtzeitig zu starten.

B) Die Transaktionen miissen geeignet programmiert sein, um den
Datenbank-Zustand richtig zu korrigieren, so daf die Anderung der
Realitdt in der Datenbank nachvollzogen wird.

C) Die Transaktionen miissen korrekt ausgefithrt werden (vgl. die
obigen, vom DBMS zu garantierenden Ausfiihrungseigenschaften).

Fiir A und B kann das DBMS wenig oder keine Verantwortung tra-
gen: Ursache ist, dafs es i.a. keine direkten “Wahrnehmungsorgane” fiir
die Realitédt hat, die die Datenbank darstellen soll. Statt dessen nimmt
es die Realitéit durch die “Brille” der Anderungen bzw. Transaktionen
wahr, die von Benutzern oder automatischen Datenerfassungsgeraten
veranlafst werden. Das DBMS kann die Exaktheit von Angaben nicht
priifen, es kann auch die Rechtzeitigkeit von Anderungen nicht erzwin-
gen. In den Bereichen A und B sind vorrangig die Benutzer bzw. die
Systemumgebung verantwortlich. Das DBMS kann allenfalls gewisse
grobe Fehler erkennen und Transaktionen abbrechen.

Der Bereich C steht hingegen voll in der Verantwortung des DBMS.
Es muf dafiir sorgen, daft der Zustand der Datenbank genau der ist,
der sich geméft den Transaktionen ergibt, deren Ausfithrung den Be-
nutzern bestétigt worden ist. Diesen Zustand nennen wir technisch
korrekt.

In diesem und den aufbauenden Lehrmodulen werden wir das Pro-
blem der Sicherstellung der Integritét auf das Problem der Sicherstellung
der technischen Korrektheit reduzieren, denn es werden nur Maftnah-
men behandelt, die das DBMS zur Sicherstellung der Integritét ergreifen
kann.
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1.2 Mafinahmen des DBMS zur Integritatssi-
cherung

1.2.1 Klassifikation der Schutzmechanismen

Die Integritat bzw. Korrektheit der Datenbank wird durch viele ver-
schiedene Ursachen gefihrdet. Die Aufgabe an ein DBMS besteht also
darin, durch geeignete Schutzmechanismen den Verlust der Integri-
tét zu verhindern. Die Schutzmechanismen kénnen in drei Kategorien
eingeteilt werden:

1. semantische Integritéitspriifungen: Verhinderung von Anderun-
gen, die zu einem inkorrekten Datenbank-Zustand fithren; Ursache
koénnen z.B. versehentlich oder absichtlich falsch eingegebene Daten
oder fehlerhafte Applikationsprogramme sein.

2. Recovery: Wiederherstellung der Datenbank nach einer Beschadi-
gung infolge einer Stérung; Ursachen kénnen Fehler in der Hardware
oder Software oder auch eine Fehlbedienung sein.

3. Concurrency Control: Verhinderung von Interferenzen zwischen
parallelen Transaktionen oder Behebung unzuléssiger Effekte einge-
tretener Interferenz.

Transaktionen bilden die konzeptionelle Grundlage bei allen oben
erwahnten Arten von Schutzmafknahmen, dies unterstreicht ihre Wich-
tigkeit.

Die einzelnen Arten von Mafinahmen decken im Prinzip unabhéngi-
ge Problemstellungen ab, sie weisen aber, wie man bei nidherer Analyse
feststellt, signifikante Querbeziige untereinander auf. So wird z.B. fiir
bestimmte Arten von semantischen Integritétspriifungen auf Recovery-
Mechanismen zuriickgegriffen. Die folgenden Kurzdarstellungen der
Einzelgebiete sollen u.a. diese Querbeziige verdeutlichen.

1.2.2 Semantische Integritatspriifungen

Wir hatten schon oben erwéhnt, daff im Prinzip der Programmierer von
Transaktionen, die spateren Nutzer des Informationssystems und ggf.
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weitere Personen dafiir verantwortlich sind, daf Anderungen rechtzeitig
durchgefiihrt, richtige Daten eingegeben und die richtigen Aktionen aus-
gefiihrt werden. Fehler passieren natiirlich dennoch, und es stellt sich
die Frage, inwieweit das DBMS solche Fehler erkennen und abwehren
kann.

Das DBMS weifs von sich aus natiirlich nicht, wann ein Fehler vor-
liegt, d.h. unser vorstehender Satz, daf “das DBMS Fehler erkennt
bzw. abwehrt”, kann nur so verstanden werden, daf einem Programmie-
rer bzw. DB-Administrator zusétzliche Funktionen angeboten werden,
durch die Fehler beschrieben bzw. Reaktionen auf Fehler programmiert
werden konnen. In vielen Féallen kann man solche Angaben als ei-
ne Erweiterung des Datenbankschemas oder als eine andere Art von
Transaktionsprogrammierung ansehen.

Die einzelnen Datenbankmodelle (bzw. DBMS-Produkte) unter-
scheiden sich erheblich hinsichtlich der Funktionen, mit denen die
Integritéat der Daten iiberwacht werden kann. Diese Vielfalt wollen
wir hier nicht auffachern, sondern direkt auf einen im Kontext dieses
Lehrmoduls relevanten Aspekt zusteuern: In vielen Féllen konnen die
Integritatspriifungen erst durchgefiihrt werden, nachdem eine Transak-
tion schon Inhalte der Datenbank verdndert hat. Sofern die Priifung
negativ ausgeht, muf die Transaktion abgebrochen werden. Hierzu
konnen die ohnehin vorhandenen Recovery-Mechanismen, speziell die
Funktion zum Zuriicksetzen einer Transaktion (s.u.) verwendet wer-
den, d.h. hier besteht ein Querbezug zwischen Integritatspriifungen und
Recovery.

Ein offener Punkt ist hier, von wo aus das Zuriicksetzen einer Trans-
aktion ausgelost wird, infrage kommen das DBMS und die Applikation.
Der erste Fall erfordert z.B. ein deskriptives Verfahren, durch das un-
zuléssige, die Zuriicksetzung auslosende Datenbankinhalte beschrieben
werden konnen. Das Riicksetzen der Transaktion wére dann ein “Ne-
beneffekt” eines Versuchs, die Datenbank in einen unzuléssigen Zustand
zu tuberfiihren. Dieser Ansatz ist aber wenig praxisgerecht, weil das
Riicksetzen der laufenden Transaktion keine Nebensache ist, sondern
z.B. die folgenden Ausgaben bzw. sonstigen Arbeitsschritte erheblich
beeinflussen wird. Daher ist es sinnvoller, das Zuriicksetzen einer Trans-
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aktion durch das Transaktionsprogramm selbst steuern zu lassen. Um
dies technisch zu ermoglichen, muf es eine API-Funktion geben, durch
die die laufende Transaktion zuriickgesetzt werden kann; in JDBC ist
dies die Operation rollback .

Obwohl die Integritédtspriifungen nicht immer perfekt sind, bezeich-
net man Transaktionen als “ Einheit logisch konsistenter Zustandstiber-
ginge’.

1.2.3 Recovery

Mafnahmen zur Wiederherstellung (von Teilen) einer Datenbank nach
einer Beschiadigung werden unter der Bezeichnung Recovery zusam-
mengefaft. Die wichtigsten (allerdings nicht alle) hierbei angewandten
Techniken beruhen im Prinzip darauf, zunichst in geschickter Weise
redundante Hilfsdaten zu erzeugen und im Falle einer Beschddigung
der Datenbank entweder

a. beim sogenannten Riickwarts-Recovery die beschéadigten bzw.
unsicheren Teile der Datenbank in einen fritheren Zustand zu-
riickzuversetzen, also sozusagen die Datenbank “zu reparieren”,
oder

b. beim sogenannten Vorwérts-Recovery die Datenbank vollig neu
aufzubauen.

Die Alternative a wird dann gewéhlt werden, wenn nur kleine Teile
der Datenbank beschédigt sind, insbesondere beim Zuriicksetzen von
Transaktionen; Alternative b hingegen, wenn sehr grofse Teile der Daten-
bank verfilscht worden sind oder wenn infolge eines Hardware-Fehlers
des Speichermediums gar nicht bekannt ist, welche Teile (physisch)
defekt sind. In der Praxis sollten beide Alternativen verfiigbar sein.

Beide Arten benétigen spezielle Vorbereitungen und Hilfsdaten,
sogenannte Recovery-Daten. Die meisten Systeme verfahren stark
vereinfacht wie folgt:

1. Zu bestimmten Zeitpunkten (z.B. einmal wochentlich) wird eine
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Backup-Kopie der Datenbank auf einem anderen Medium ange-
fertigt, in der Regel aus Kostengriinden auf Bandkassetten.

2. Bei jeder Anderung eines Datenbank-Objekts werden die alten und
neuen Werte in einem sogenannten Log (Logdatei) festgehalten.
Beim Einfiligen eines neuen Objekts existiert natiirlich kein alter
Wert, bei der Léschung kein neuer.

Tritt nun ein Fehler ein, so wird bei den beiden oben genannten
Alternativen wie folgt verfahren:

a. Alle “verdichtigen” Anderungen werden riickgéingig gemacht (Roll-
back von Transaktionen); die alten Werte werden dem Log ent-
nommen.

b. Die letzte Kopie der Datenbank wird geladen und alle seit dem Zeit-
punkt ihrer Anfertigung durchgefiihrten Anderungen werden mit
Hilfe des Logs nachgeholt (Neustart mit “redo” von Transaktionen).

Die Recovery-Algorithmen sehen in der Praxis jedoch wesentlich
komplizierter aus, da zur Steigerung der Effizienz bzw. Minimierung
der Kosten eine Reihe von Detaildnderungen vorgenommen werden; fer-
ner spielen oft die Strukturen des zugrundeliegenden Betriebssystems
eine wichtige Rolle in diesen Algorithmen, da in gewissen Féllen auch
im Betriebssystem Reparaturen bzw. Neustart erforderlich sind. In al-
len Féllen sind Transaktionen ein wichtiges Konzept. Transaktionen
werden auch als “Finheit der Wiederherstellung” (“unit of recovery”)
bezeichnet.

1.2.4 Concurrency Control

Es ist in wesentliches Ziel von Datenbanken, vielen Benutzern Zu-
griff zu gemeinsamen Daten zu ermoglichen. Bei vielen Anwendungen
mufs dies gleichzeitig moglich sein. Bei der parallelen Ausfiihrung von
Transaktionen, die auf gemeinsame Daten zugreifen, konnen einige
typische unzuléssige Interferenz-Effekte auftreten, sogenannte Paral-
lelitsitsanomalien, z.B. Verluste von Anderungen oder inkonsistente
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Datenbank-Zustdnde. Durch diese geht die Korrektheit der Datenbank
verloren, obwohl die Transaktionen, wenn sie alleine ausgefiithrt wiirden,
die Korrektheit der Datenbank erhielten.

Die durch Parallelitdt verursachten Probleme konnen nach sehr
unterschiedlichen Verfahren behandelt werden; die wichtigsten sind:

1. Sperrverfahren: Interferenzen werden durch geeignetes Blockieren
von Zugriffen zu einzelnen Datenbank-Objekten vermieden. Hier-
durch wird i.w. der wechselseitige Ausschlufs realisiert, wie er in dhn-
licher Form auch in anderen parallel arbeitenden Systemen bekannt
ist, z.B. in Betriebssystemen. Die Transaktionen spielen hierbei die
Rolle der parallelen Prozesse, die einzelnen Datenbank-Objekte sind
die gemeinsam benutzten Ressourcen.

Je nach der Technik des Sperrens konnen Deadlocks eintreten.
Transaktionen sind somit auch “ Einheiten des Sperrens’.

2. Zeitstempel-Verfahren: Jede Transaktion erhélt eine Zeitmarke
(timestamp). Ziel ist, die Transaktionen zwar verzahnt, aber so aus-
zufithren, als ob sie (aus der Sicht ihres Effekts) in der Reihenfolge
ihrer Zeitmarken sequentiell ausgefiihrt worden wéren. Stellt man
fest, dafl eine Transaktion eine von ihrer Zeitmarke abweichende
Wirkung hat, wird sie abgebrochen und mit einer anderen Zeitmarke
neu gestartet.

Da kein Warten auftritt, sind Deadlocks ausgeschlossen. Es be-
steht allerdings die Gefahr des zyklischen Neustarts.

3. Optimistische Verfahren: Bei diesen geht man davon aus, dafs
Interferenzen nur sehr selten eintreten, was bei vielen Anwendungen
tatséchlich der Fall ist. Vorkehrungen gegen Interferenzen werden
iiberhaupt nicht getroffen. Statt dessen wird durch Uberwachung
der Datenfliisse festgestellt, ob eine unzuldssige Interferenz eingetre-
ten ist. Falls ja, werden die betroffenen Transaktionen abgebrochen
und neu gestartet.

Deadlocks kénnen nicht auftreten, aber auch hier droht zyklischer
Neustart.

Alle drei Grundtypen der Verfahren haben viele Varianten, alle wie-
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derum mit speziellen Vor- und Nachteilen; ferner wurden Mischformen
angeregt.

Praktische Bedeutung haben vor allem Sperrverfahren erlangt: in
den heute vorhandenen DBMS werden fast ausschliefslich Sperrverfahren
angewandt.

Zeitstempel-Verfahren wurden speziell fiir verteilte Datenbanken
entwickelt, sind aber auch in zentralen Datenbanken anwendbar. Auch
bei verteilten Datenbanken sind die meisten Verfahren Sperrverfahren;
die Brauchbarkeit von optimistischen Verfahren ist noch unklar.

Zeitstempel- und optimistische Verfahren wurden zwar aus verschie-
denen Motivationen heraus entwickelt, weisen aber sehr viele Gemein-
samkeiten auf. Insbesondere arbeiten beide in der Grundform nach dem
Prinzip, die Korrektheit von Abldufen durch Neustart von Transaktio-
nen zu gewahrleisten. Deshalb werden sie gemeinsam als “validierende
Verfahren” bezeichnet.

Die oben aufgefiihrten Transaktionseigenschaften sind nur sinnvoll
und technisch realisierbar, wenn die Transaktionen nur wenige Objek-
te verandern, Laufzeiten im Sekundenbereich haben und wiederholbar,
also nicht interaktiv sind. Wenn diese Voraussetzungen nicht erfiillt
sind, sind “nichtkonventionelle” Transaktionskonzepte erforderlich, oft
gleichzeitig mit nichtkonventionellen DBMS. Einen Uberblick iiber eine
Vielzahl von nichtkonventionellen Transaktionskonzepten gibt [E192].

In verteilten Datenbanken, auf die wir hier nicht néher eingehen
konnen, kommen zwei weitere Problemkomplexe hinzu:

1. bei replizierten Datenbanken die Erhaltung der Konsistenz der Re-
plikate, insb. also die Propagation von Anderungen

2. die verteilte Ausfiihrung von Transaktionen: Eine Transaktion kann
Daten auf mehreren Rechnern dndern; Netzwerkausfille und Sy-
stemabstiirze einzelner Rechner bedrohen hier zusétzlich die Fehler-
atomaritat.
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Glossar

Aktion: im Kontext von Transaktionen: Ausfiihrung einer der Operatio-
nen des Datenbankmodells unter Verwendung zuléssiger bzw. korrekter
Parameter

Concurrency Control: Verhinderung von Interferenzen zwischen paralle-
len Transaktionen oder Behebung unzuldssiger Effekte eingetretener
Interferenz

erreichbar: ein Inhalt bzw. Zustand einer Datenbank ist erreichbar, wenn
nach Initialisierung der Datenbank durch eine endliche Folge von Aktio-
nen (mit zuldssigen bzw. syntaktisch korrekten Parametern) konstruiert
werden kann

Fehleratomaritét: Eigenschaft einer Transaktion, da die Folge von Aktio-
nen ganz oder gar nicht ausgefiihrt wird

Integritat: Korrektheit des Datenbankinhalts in einem umfassenden Sinne

Isolation: Eigenschaft einer Transaktionsausfithrung, demzufolge alle Effek-
te innerhalb einer Transaktion, also vor ihrer Beendigung, fiir parallele
Transaktionen unsichtbar sind

Konsistenz: Synonym zu logische Konsistenz

logisch konsistent: ein erreichbarer Zustand einer Datenbank ist logisch
konsistent, wenn eine Realitdt moglich ist, die durch ihn korrekt wie-
dergegeben wird

physisch konsistent: ein interner Zustand einer Datenbank ist physisch
konsistent, wenn sich die internen Speicherungsstrukturen der Daten-
bank in einem ordnungsgeméfen Zustand befinden; auf einem physisch
inkonsistenten Datenbankzustand kann der Laufzeitkern i.a. nicht
mehr korrekt arbeiten

optimistische Concurrency-Control-Verfahren: validierende Verfah-
ren, die von der Annahme, dafs Konflikte sehr selten sind, ausgehen
und die nur beim Commit einen Validationstest durchfiihren

Recovery: Wiederherstellung der Datenbank nach einer Beschéddigung infol-
ge einer Stérung

Rollback: Aufheben der bisherigen Wirkungen einer Transaktion

Serialisierbarkeit: Eigenschaft parallel iiberlappend ausgefiihrter Transak-
tionen, daf deren Effekt der gleiche ist, der bei irgendeiner denkbaren
seriellen Ausfithrung der Transaktionen erreicht worden wére
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Sperrverfahren: Concurrency-Control-Verfahren, in dem Sperren einge-
setzt werden, um nichtserialisierbare Verzahnungen von Transaktionen
zu verhindern

technisch korrekt: Zustand der Datenbank, der sich gemaf den Trans-
aktionen ergibt, deren Ausfiihrung den Benutzern bestétigt worden
ist

Transaktion: Folge von Datenbankzugriffen (Aktionen), die einen konsisten-
ten Datenbankzustand in einen neuen konsistenten Datenbankzustand
iberfiihrt; Transaktionsausfithrungen haben folgende Eigenschaften:
Fehler- Atomaritét, Dauerhaftigkeit, Serialisierbarkeit, endliche Aus-
flihrungszeit

validierendes Concurrency-Control-Verfahren: Verfahren, in denen
mit Hilfe eines Validationstests bestimmt wird, ob eine Verzahnung
von Transaktionen als zuléssig angesehen werden kann; im negativen
Fall wird eine der involvierten Transaktionen zuriickgesetzt und neu
gestartet

Zeitstempel-Verfahren: validierendes Concurrency-Control-Verfahren, das
Zeitstempel an Objekten und Transaktionen fiir die Validationstests
benutzt und bei jedem Zugriff einen Validationstest durchfiihrt



Lehrmodul 2:

Recovery

Zusammenfassung dieses Lehrmoduls

Unter dem Begriff Recovery fakt man diverse Mafnahmen zusam-
men, die eine Datenbank vor Schiden infolge von Stérungen schiitzen
oder die Schidden beheben. In diesem Lehrmodul untersuchen wir zu-
néchst die Ursachen und Folgen von Stérungen und bilden drei wichtige
Fehlerklassen, namlich Medienfehler, Systemfehler und Transaktionsfeh-
ler. Wir diskutieren die generellen Anforderungen an das Recovery und
stellen dann allgemeinere Grundprinzipien des Recovery und fiir alle
drei Fehlerklassen Datenstrukturen und Algorithmen vor, die Schiden
vorbeugen oder sie beheben.

Vorausgesetzte Lehrmodule:

obligatorisch: - Transaktionen und die Integritdt von Datenbanken
- Architektur von DBMS
empfohlen: - Datenverwaltungssysteme

Stoffumfang in Vorlesungsdoppelstunden: 2.5

Stand: 17.04.2003 (©2003 Udo Kelter
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2.1 Einfiihrung

Dieses Lehrmodul erhebt nicht den Anspruch, eine auch nur anndhernd
vollstdndige Darstellung des Themenkomplexes Recovery in Datenban-
ken zu sein; eine solche wiirde leicht ein eigenes Buch fiillen. Ursache
ist die Vielfalt der Einzelaspekte des Recoverys; diese Vielfalt mag
iiberraschen, da die Grundideen des Recoverys recht einfach sind: in
Lehrmodul [I] wurden bereits die beiden wichtigsten Prinzipien vor-
gestellt, wie eine Datenbank nach einer Beschddigung mit Hilfe von
sogenannten Recovery-Daten wiederhergestellt werden kann.

Von den Grundideen wird jedoch in vielerlei Weise abgewichen, was
auch die Gliederung des Stoffes erschwert:

- Teilweise wird verhindert, daf {iberhaupt Schiden an der Datenbank
eintreten, es handelt sich also nicht um Wiederherstellung, sondern
um Prdventivmafnahmen. Die Praventiv-Prinzipien und -Techniken
werden deswegen unter Recovery subsumiert, weil die Mechanismen
fast die gleichen sind wie im Falle einer wirklichen Wiederherstellung
des Zustands der Datenbank.

- Teilweise werden auch aufserhalb der Datenbank liegende Besché-
digungen mitbehoben, vor allem Schiaden an laufenden Prozessen,
deren Behebung genausogut Aufgabe des Betriebssystems sein kénn-
te. Der Grund ist, daf die gemeinsame Behebung dieser Schiden
effizienter ist. Diese Einbeziehung fiihrt jedoch zu einer Aufblahung
des Stoffes und Involvierung mit diversen Betriebssystemkonzepten;
fiir detaillierte Algorithmen sind dann auch detaillierte Angaben tiber
das Betriebssystem erforderlich. Dies macht auch eine Vorstellung
realer Systeme sehr aufwendig.

- Teilweise ist die Trennung zwischen den Recovery-Daten und der Ar-
beitsversion der Datenbank schwierig; eine Unterscheidung ist dann
eher willkiirliche Interpretation anhand der Algorithmen auf den
gesamten Daten. Dies gilt besonders bei Praventivtechniken.

- Teilweise ist das Recovery der Datenbank eng verzahnt mit dem Re-
covery der Recovery-Daten. Beschadigt werden konnen natiirlich
auch die Recovery-Daten.
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Der Bereich Recovery hat eine Vielzahl von Beriihrungspunkten zu
anderen Problembereichen, vor allem in Realisierungsfragen. Dies fiihrt
dazu, dal viele Konzepte aus diesen Nachbargebieten eindringen und
zu einer zusatzlichen Erweiterung des Themenbereichs fiithren:

- Fiir das Recovery sind viele komplexe Funktionen zu erfiillen; diese
sind letztlich in Programmen zu realisieren, wodurch sich eigene pro-
grammiertechnische Probleme ergeben. (Meist ist ein wesentlicher
Teil des DBMS, etwa 10 - 30 %, den Recovery-Aufgaben gewidmet.)

- Fiir eine optimale Effizienz miissen Recovery-Techniken Eigenschaf-
ten der Implementierung der Datenbank und des Betriebssystems
ausnutzen, z.T. sogar Eigenschaften der Hardware.

- Alle Recovery-Mafinahmen kénnen auch dahingehend interpretiert
werden, dafs sie die Zuverldssigkeit des Datenbanksystems oder des
gesamten DV-Systems erhéhen. Viele Mafnahmen sind allgemein
verwendbar zur Zuverlassigkeitssteigerung beliebiger DV-Systeme,
eventuell sind sie angepaftt an die speziellen Verhéltnisse in Daten-
banken. Daher ergibt sich in einer Vielzahl von Detailthemen eine
Uberschneidung mit dem Bereich “Zuverlissigkeit von DV-Systemen”.

- In Datenbanksystemen, die parallel benutzt werden, sind Recovery-
Probleme konzeptionell und in der Realisation mehr oder weniger
stark beeinflufit vom Concurrency-Control-Problem und den dort
vorhandenen Konzepten.

Auf das Recovery in verteilten Datenbanken gehen wir hier {iber-
haupt nicht ein; eine sehr ausfiihrliche Behandlung findet sich in

[BeHGRT).

Bemerkungen zur Stoffgliederung. Eine geradlinige Gliederung
des Stoffes sollte ausgehen von einer Analyse des Problems bzw. der
Aufgabenstellung und aus dieser systematisch die zu ergreifenden Mafs-
nahmen bzw. zu benutzenden Algorithmen herleiten. An diesem roten
Faden orientiert sich die Gliederung des Stoffes in diesem Lehrmodul:

Zuerst wird untersucht, welche Stérungen in DV-Systemen auftre-
ten kénnen, die die Integritdt der Datenbank verletzen (Abschnitt [2.2)).



Recovery 39

Die Moglichkeiten fiir Storungen und resultierende Schiéden an der Da-
tenbank sind sehr vielfdltig; es stellt sich allerdings heraus, daft die
Schéden in ein einfacheres Schema geprefst werden kénnen, welches in
etwa die reparierbaren Einheiten enthélt (welche letztlich durch die
verfiigharen Reparaturtechniken bestimmt werden). Als néchstes wird
untersucht, was nach der Stérung das Ziel und die Randbedingungen
des Recoverys sind, genauer, welcher neue Zustand der Datenbank an-
gestrebt wird und welche sonstigen Anforderungen zu beachten sind
(Abschnitt . Danach werden die Grundprinzipien des Recoverys
(Abschnitt vorgestellt. In den Abschnitten und [2.8 werden
besonders die Techniken des transaktionsbezogenen Recoverys genauer
behandelt. Zuvor diskutieren wir in Abschnitt 2.5] Alternativen bei der
Erzeugung von Logdaten.

Die schon oben erwéhnten Abweichungen von der Grundidee des
Recoverys fithren zu gelegentlichen Abweichungen vom roten Faden
durch den Stoff. Eine weitere Schwierigkeit, den roten Faden beizube-
halten, liegt in der starken Riickkopplung von den Realisationsformen
des Recoverys auf seine Ziele und damit auf seine Prinzipien:

- Teilweise wird das Ziel des Recoverys dadurch bestimmt, was in
einer gegebenen Umgebung effektiv und effizient machbar ist.

- Durch die Notwendigkeit des Recoverys der Recovery-Daten wer-
den die Ziele des Recoverys ebenfalls durch die Techniken bestimmt.
Hierdurch sind gelegentlich Vorwartsverweise im Text notig.

2.2 Quellen und Auswirkungen von Storungen

Recovery-Mafnahmen richten sich gegen Stérungen in irgendwelchen
Teilen des gesamten Systems aus Hardware, Betriebssystem, DBMS
und Benutzerprogrammen, die zum Verlust von Daten bzw. zum Ver-
lust der Korrektheit der Daten fiithren konnen. Unter einer Storung
verstehen wir ein Ereignis, bei dem irgendwelche Teile des Systems
nicht erwartungsgemaf bzw. gemaf ihrer Spezifikation arbeiten; man
kann dies auch einen Fehler oder ein Fehlverhalten des entsprechenden
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Systemteils nennen. Der Effekt einer Storung besteht in einer uner-
wiinschten Verédnderung des Inhalts der Datenbank; dies nennen wir
einen Schaden in der Datenbank. Die Fehlerquellen sollen in diesem
Abschnitt genauer untersucht werden; die interessierenden Merkmale
sind:

- Wo in der Systemarchitektur entstand die Stérung und aus welchem
Grund?

- Welche Schéden (in den Daten bzw. Aktivitdten) sind eingetreten?

- Wie werden die Storungen gemeldet, d.h. wie erhalten die Teile des
DBMS, die sich mit Recovery befassen, Informationen iiber Art und
Umfang von Schaden?

2.2.1 Systemarchitektur

Ein DBMS ist im engeren Sinne nur eine Komponente eines DV-Systems,
welches auf einem Rechner ausgefiihrt wird. Nur wenige Arten von St6-
rungen “entstehen” im DBMS. Um eine grobe Zuordnung der Arten zu
ermoglichen, nehmen wir folgende Schichten einer Systemarchitektur
an (eine ausfiihrlichere Darstellung findet sich in [DBSA]):

Ein Benutzerprogramm kann on-line oder off-line ablaufen. Es star-
tet i.d.R. mehrere Transaktionen; z.B. kann bei einer on-line Sitzung zur
Datenerfassung jede einzelne Dateneingabe eine Transaktion auslsen.

Transaktionen werden in dieser Systemarchitektur als Programme
(bzw. als spezielle Unterprogramme von Benutzerprogrammen) verstan-
den. Eine Transaktion kann mehrere Datenbankzugriffe ausfithrenf]
Transaktionen werden zwar vom Benutzer programmiert, sind jedoch
dem DBMS als solche bekannt.

Wir gehen i.f. davon aus, daf das DBMS nicht selbst direkt auf
den Platten arbeitet, sondern das Betriebssystem beauftragt, Daten
zwischen Arbeitsspeicher und permanenten Speichern zu transportieren.

Die Komponente des DBMS, die die Recovery-Mafsnahmen durch-
fiihrt, nennen wir Recovery-Manager.

5Den Fall geschachtelter Transaktionen betrachten wir hier nicht.



Recovery 41

Benutzerprogramm

Transaktionsprogramm

/|
DBMS
(Laufzeitkern)
n-Tupel-Schnittstelle
Relationenverwaltung
1-Tupel-Schnittstelle
Tupelverwaltung
Speichersatz—Schnittstelle
Speichersitze
Segment/Datei—Schnittstelle
Betriebssystem

Hardware-Schnittstelle

Abbildung 2.1: Eine Schichtenarchitektur fiir DBMS und Transakti-

onsprogramime

Die hoheren Schichten in der Schichtenarchitektur veranlassen
Transporte der auf der jeweiligen Schicht vorhandenen Datengranulate
zwischen Arbeitsspeicher und Permanentspeichern. Hierbei werden (vor
allem bei satzorientiertem Transfer) Pufferungstechniken angewandst,
durch die dem DBMS der Abschluft eines Transports zum Perman-
entspeicher signalisiert wird, obwohl die Daten effektiv noch nicht
dort vorhanden sind. Nehmen wir zur Illustration eine Operation
write(X,v) an, die den Wert v im Objekt oder Tupel X speichert.
Hierbei sind folgende Schritte auszufiihren:

- Sofern die entsprechende Seite noch nicht geladen ist, muf sie erst
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geladen werden.

- Der Wert v wird in die entsprechende Stelle der Seite kopiert.

- Anschliefsend muf die Seite noch auf Platte zuriickgeschrieben wer-
den. Dies ist aber u.U. nicht sofort méglich, weil z.B. noch andere,
nicht beendete Transaktionen in anderen Teilen der Seite arbeiten.

Es kann also lingere Zeit dauern, bis eine Anderung “materialisiert”
wird. Wenn wihrenddessen ein Systemfehler eintritt, sind diese Ande-
rungen verloren. Aufgrunddessen ist es sinnvoll, folgende Varianten des
Begriffs Datenbank zu unterscheiden:

- Die physische Datenbank dies ist der physische Zustand, der sich
allein aufgrund des Inhalts der persistenten Medien ergibt. Er ist
relevant fiir Rettungsprogramme nach Medienfehlern

- Die materialisierte Datenbank ist der logische Zustand, der sich
aufgrund des Inhalts der persistenten Medien ergibt. Er ist relevant
fiir den Neustart nach einem Systemfehler.

- Die aktuelle Datenbank ist der logische Zustand, der sich auf-
grund des Inhalts der persistenten und der fliichtigen Medien ergibt.
Er ist relevant fiir den normalen Betrieb.

2.2.2 Fehlerklassen

Es gibt vielfaltige Arten von Stérungen und resultierenden Schéden.
Es lohnt sich aber nicht, alle erdenklichen Arten separat zu behandeln,
weil man letztlich wegen der verfiigbaren Methoden zur Reparatur der
Schéden i.w. nur drei Arten von Schidden (bzw. Fehlern) unterscheiden
muf. Musterbeispiele von Stérungen fiir die jeweiligen Klassen sind:

- Mediendefekte
- Systemabstiirze
- ungeplante Transaktionsabbriiche

Im folgenden beschreiben wir die Fehler und die im Prinzip erforder-
lichen Schritte zur Behebung der Schéden fiir jede der drei Klassen.
Diese Schritte bezeichnen wir als Recovery-Grundfunktionen.
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2.2.2.1 Medienfehler

Storungen dieser Art sind recht selten; bei ihnen kann auf Speicherme-
dien nicht mehr zugegriffen werden. Ursachen sind z.B.:

- Geratedefekte;

- Defekte auf dem eigentlichen Datentriager (Kopfaufsetzer bei einer
Magnetplatte, Bandrifs, Zerstorung von Datentragern usw.);

- Organisatorische Fehler (Verlust von Datentriagern, versehentliche
Loschung, falsche Anordnung auf Geréten).

In einfachen Féllen kann die Storung durch mehrfache Zugriffsver-
suche oder andere Mafknahmen im Betriebssystem behoben werden,
ohne daf sich die Stérung auf das DBMS auswirkt. Die erforderlichen
Mechanismen sollen hier nicht diskutiert werden.

In schwererwiegenden Féllen sind mehr oder weniger grofse Teile
der Datenbank verloren oder ihre Zugriffspfade zerstért. Dies nennen
wir einen Medienfehler. Die Datenbank wird i.d.R. hierdurch phy-
sisch inkonsistent. Die verlorenen Daten kénnen im laufenden Betrieb
nicht rekonstruiert werden. Daher treten in gewisser Weise Folgescha-
den ein: Das DBMS muf alle Aktivitdten auf der Datenbank, also alle
laufenden Transaktionen und Benutzerprogramme, abbrechen.

Die Reparatur der Schidden ist nur moglich, indem die Datenbank
(ggf. nur die betroffenen Teile) rekonstruiert werden. Hierzu benétigt
man die beiden folgenden Recovery-Grundfunktionen:

Neuladen ciner frither erzeugten Sicherungskopie der Datenbank

globales Redo: Nachholen aller Anderungen, die seit dem Erzeugen
der Sicherungskopie stattgefunden haben.

Bei sehr grofsen Datenmengen kann es durchaus Stunden dauern, eine
Datenbank auf diese Weise zu rekonstruieren, d.h. bei unternehmens-
kritischen Anwendungen muf durch entsprechende Mafsnahmen die
Wabhrscheinlichkeit eines Medienfehlers extrem klein gemacht werden.
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2.2.2.2 Systemfehler

Ursache fiir Storungen im Betriebssystem, die zu Systemabstiirzen fiih-
ren, sind, wenn man so will, Programmierfehler des DBMS-Herstellers.
Eine weitere Ursache fiir Systemfehler sind Stromausfille.

Die Schéden, die derartige Storungen verursachen konnen, liegen in
drei Bereichen:

- Aktivitdten auf der Datenbank, insbesondere Transaktionen, werden
unvollstandig ausgefiihrt; dies lauft auf Transaktionsfehler hinaus,
die unten diskutiert werden.

- Der Inhalt der fliichtigen Speicher, also insb. der Puffer, ist verloren.
Nach einem Neustart des Systems ist zunachst nur die materialisier-
te Datenbank verfigbar. Sogar der Effekt bereits abgeschlossener
Transaktionen kann verloren gehen.

- Daten, die sich bereits auf Permanentspeichern befinden, werden
bei Systemfehlern normalerweise nicht direkt beschéddigt. Wenn
allerdings das DBMS oder das unterliegende Betriebssystem inner-
halb einer Aktion unterbrochen wurde, kénnen Zugriffsstrukturen
beschadigt werden und damit grofe Teile der Datenbank auf den
Permanentspeichern physisch inkonsistent sein. Dies ist dann wie
ein Medienfehler zu behandeln.

Sofern die Datenbank nur logisch inkonsistent wird, aber physisch
konsistent bleibt, sprechen wir von einem Systemfehler.

Um die moglichen Schéden in der Datenbank genauer zu analysieren,
betrachten wir die Graphik in Bild 2.2}

- Die Transaktionen T3 und T5 werden abgebrochen und hinterlassen
moglicherweise die Datenbank in einem inkonsistenten Zustand.

- Die Transaktionen T1, T2 und T4 sind zwar schon abgeschlossen,
aber ihre Effekte sind moglicherweise noch nicht materialisiert und
gehen daher durch den Systemfehler verloren.

Zur Behebung dieser Schiden werden die folgenden Recovery-
Grundfunktionen benétigt:
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Systemfehler
Tl —
T2 I I
T3 I
T4 A
TS —

Abbildung 2.2: Abbruch von Transaktionen bei einem Systemfehler

globales Undo: macht die Wirkung aller unterbrochenen Transaktio-
nen riickgéngig; dies beinhaltet fiir jede Aktion, die eine dieser
Transaktionen durchgefiihrt hat, ein ...

Undo einer Aktion: macht die Wirkung einer Aktion riickgéngig

partielles Redo: holt die Anderungen der Transaktionen nach, die
vor dem Systemfehler beendet wurden und deren Wirkung nicht
in der materialisierten Datenbank enthalten ist; dies beinhaltet
fiir jede betroffene Aktion ein ...

Redo einer Aktion: wiederholt die Wirkung einer Aktion

Ausgehend von der Annahme, dafs ein Betriebssystemabsturz durch-
aus Ofter vorkommt — iiber diese Annahme soll hier nicht diskutiert
werden — kommt man zur Forderung, daf das globale Undo und parti-
elle Redo sehr rasch, d.h. innerhalb von Minuten durchgefiihrt werden
missen.

Weiterhin ist der Fall denkbar, daf wahrend des globalen Undos
oder des partiellen Redos erneut ein Systemfehler auftritt, so daf diese
Grundfunktionen nicht vollstandig ausgefiihrt werden. Hierfiir miissen
entsprechende Vorsorgemafnahmen getroffen werden.

2.2.2.3 Transaktionsfehler

Unter dem Begriff Transaktionsfehler falt man alle Stérungen zusam-
men, die zum Abbruch einer Transaktion fiithren, z.B.:
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- Laufzeitfehler, z.B. eine Division durch Null, fehlende Autorisierung
bei einem Zugriff auf die Datenbank

- Abbruch der Transaktion durch das DBMS, u.a.

- wegen einer anderen Storung wie einem Medienfehler

- zur Deadlockauflésung

- zur Synchronisation; es gibt Concurrency-Control-Verfahren, bei
denen Transaktionen mit Hilfe von Riicksetzungen synchronisiert
werden

- programmierter Abbruch einer Transaktion (z.B. in JDBC mittels
rollback -Operation), i.d.R. als Folge negativ ausgegangener Kon-
sistenzpriifungen

Bei der Deadlockauflosung und beim Zuriicksetzen zu Synchronisa-
tionszwecken darf das Benutzerprogramm nichts von dem Transaktions-
fehler bemerken, die Transaktion muf hier vom DBMS automatisch neu
gestartet werden. Hierzu muf die Transaktion analog zu gespeicher-
ten Prozeduren serverseitig (!) als ausfiihrbares Programm vorliegen,
d.h. es mufs hier eine deutlich andere Architektur vorliegen als bei den
grundlegenden Formen der Nutzung von JDBC.

Der Schaden in der Datenbank besteht darin, dafs die Wirkungen
der bis zum Abbruch der Transaktion ausgefiihrten Aktionen i.a. zu
einem logisch inkonsistenten Datenbankzustand fiihren.

Zur Behebung dieser Schéaden wird die folgende Recovery-
Grundfunktion benotigt:

Rollback einer Transaktion: macht die Wirkung der abgebroche-
nen Transaktion riickgingig; dies beinhaltet wie schon beim glo-
balen Undo fiir jede Aktion, die diese Transaktionen durchgefiihrt
hat, ein Undo dieser Aktion.

2.2.3 Ausgaben von Transaktionen

Die Wirkung einer Transaktion besteht i.a. nicht nur in der Verénde-
rung des Inhalts von Datenbankobjekten, sondern auch in Ausgaben
und Meldungen, die wihrend der Ausfilhrung der Transaktion auf den
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Bildschirm des Benutzers oder in ein Batch-Protokoll ausgegeben wer-
den. Da eine abgebrochene Transaktion keinerlei Wirkung haben soll,
kénnen Meldungen nicht unmittelbar ausgegeben werden, sondern miis-
sen zunéchst in einer Warteschlange gepuffert werden. Hierfiir muf
bei serverseitig ausgefithrten Transaktionen eine eigene Verwaltungs-
komponente im Recovery-Manager oder im Rahmen der allgemeinen
Kommunikationsmechanismen des Systems vorgesehen werden. Bei Er-
reichen des Commit-Punktes wird die Meldungsschlange ausgegeben,
bei Abbruch der Transaktion geléscht.

Dieses Verhalten ist jedoch bei programmierten Abbriichen, die
i.d.R. durch eine negativ ausgegangene Konsistenzpriifung ausgelost
werden nicht angemessen, weil hier trotz Rollback eine Beschreibung
des Fehlers ausgegeben und ggf. eine Korrekturmoglichkeit angebo-
ten werden sollte. Dies ist ein Sonderfall des allgemeineren Problems
interaktiver Transaktionen.

Die Pufferung von Meldungen fiihrt im Prinzip dazu, daf wih-
rend der Laufzeit einer Transaktion keine Dialoge mit einem Benutzer
moglich sind. Es bieten sich zwei Auswege an, beide sind nicht ganz
befriedigend:

1. Der Dialog wird in Stiicke aufgeteilt, die aus je einer Eingabe und
den darauf folgenden Ausgaben bestehen. Jedes dieser Stiicke bildet
eine Transaktion. Commit oder Rollback der gesamten Anderungen
wéahrend des Dialogs sind jedoch erst am Ende méglich; hierdurch
kann es erforderlich werden, bereits abgeschlossene Transaktionen
wieder riickgéngig zu machen, was keine normale Aufgabe des Re-
coverys und technisch meist nicht moglich ist. Probleme bereiten
auch Interferenzen mit parallel ablaufenden Transaktionen, die auf
die gleichen Daten zugreifen.

2. Die Meldungen werden nicht gepuffert, sondern direkt ausgegeben.
Bei einem Rollback ist dann eine Benachrichtigung des Benutzers
erforderlich, welche der vergangenen Meldungen und Anderungen
jetzt hinfallig sind. Dies ist in der Praxis héchstens dann akzep-
tabel, wenn die ersten Dialogschritte nur unkritische Sachverhalte
betreffen.
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2.3 Anforderungen an das Recovery

2.3.1 Die Integritiat der Datenbank aus Sicht des DBMS

Das iibergeordnete Ziel aller Recovery-Mafinahmen ist die Sicherstel-
lung der Integritdt der Datenbank. Dieses Ziel ist so noch recht grob
formuliert. Ein DBMS kann nur fiir bestimmte Aspekte der Integritét
sorgen und Verantwortung tragen:

Alle Anderungen am Inhalt der Datenbank sind durch das DBMS
gemifs Spezifikation auszufithren. Eine Datenbank, die diese Bedingung
erfiillt, nennen wir technisch korrekt.

Die bereits in Lehrmodul [I] gegebene Definition bezog sich allerdings
auf eine sequentielle Ausfithrung der Transaktionen. Diese Annah-
me ist jetzt zu einschrankend. Da andererseits eine Verallgemeinerung
des Begriffes technische Korrektheit fiir den Fall parallel ausgefiihr-
ter Transaktionen nicht einfach ist, sei fiir dieses Lehrmodul folgende
Arbeitsdefinition von technischer Korrektheit vereinbart:

Der technisch korrekte Zustand der Datenbank ist derjenige, der
sich ergeben hétte, wenn alle von der Stérung betroffenen Aktivitéten
nicht stattgefunden hétten. Die Datenbank ruht somit gedanklich zum
Zeitpunkt der Stérung.

Ferner mufs die Datenbank wahrend der Zeitrdume, zu denen das
DBMS nicht aktiv ist, auf permanenten Speichermedien erhalten wer-
den. Die Verhinderung von Stérungen und Behebung von Schéden in
dieser Zeit wird man eher als Aufgabe des Betriebssystems ansehen,
wenngleich auch andere Mittel zur Behebung solcher Schiden benutzt
werden kdnnen.

2.3.2 Speicherteile der Datenbank

In der Einleitung wurde bereits postuliert, daf man sich eine Datenbank
so vorstellen kann, als ob sie aus einer Menge von Datenbankobjekten
bestiinde, die einzeln gelesen, verandert, erzeugt oder geléscht werden
konnen. Dies beschreibt das Bild eines Programmierers oder Benutzers
von der Datenbank. Es besagt im Prinzip nichts dariiber, in welchen
Strukturen die Datenbank gespeichert wird; diese sind Geheimnis des
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Zugriffssystems. Wenn wir annehmen, die Datenbank wére zwecks Ge-
heimhaltung verschliisselt gespeichert, so wirkt die Datenbank wie eine
einzige, unstrukturierte Variable mit einer vollig strukturlosen Form
der Speicherung. In realen Systemen kann man sich die Datenbank je-
doch sehr oft als aus getrennt gespeicherten Teilen zusammengesetzt
vorstellen. Ein typischer Speicherteil einer Datenbank ist eine Da-
tei, wie sie durch das Betriebssystem verwaltet wird. Wir nehmen an,
dak jedes Datenbankobjekt der Benutzersicht in einem Speicherteil der
Datenbank von der jeweils kleinsten Einheit enthalten ist.

Speicherteile der Datenbank sind insofern fiir das Recovery rele-
vant, als sie unabhéngig voneinander beschadigt und wiederhergestellt
werden kénnen.

Statt auf die gesamte Datenbank kann man stets die Recovery-
Mechanismen auf Teile der Datenbank anwenden, sofern sich der Auf-
wand lohnt.

2.3.3 Qualitatsmerkmale von Recovery-Mechanismen

Nach einer Stérung muf es das Ziel des DBMS sein, die Datenbank
wieder in einen Zustand zu versetzen, der fiir die Benutzer akzeptabel
ist; dies soll

- moglichst schnell geschehen,

- unter Verlust von mdoglichst wenig bereits geleisteter Arbeit,
- moglichst automatisch, d.h. ohne zusatzliche Handarbeit,

- mit moglichst geringen Kosten.

Im einzelnen ergeben sich folgende “Qualitdtsanforderungen” fiir
Recovery-Mechanismen:

1. Es soll moglichst wenig Arbeit der Benutzer verloren gehen. Anders
gesagt soll das Recovery moglichst vollstdndig sein. Bei interaktivem
Zugriff zur Datenbank sollen z.B. moglichst wenig Dateneingaben
verloren gehen, bei Batch-Verarbeitung sollen aufwendige Program-
me nicht von vorne laufen miissen.
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2. Die beschédigten Teile der Datenbank stehen den Benutzern nicht
zur Verfiigung. Das Recovery soll also schnell sein. Die Recovery-
Mafnahmen sollen nicht unnétig aufwendig sein. (Vgl. unten den
Kostenaspekt; die Grofse des Schadens und der Aufwand fiir das
Recovery sollen in einem verniinftigen Verhéltnis zueinander stehen.)

3. Die Wiederherstellung beschéadigter Teile der Datenbank soll lokal
erfolgen, d.h. die Recovery-Mafnahmen sollen sich méglichst nur
auf die beschédigten Teile der Datenbank auswirken. Wahrend der
Wiederherstellung soll der Zugriff auf die unbeschédigten Teile nicht
behindert werden. Insbesondere soll transaktionsbezogenes Recovery
moglich sein.

4. Recovery-Mafinahmen sollten je nach Bedarf automatisch durchge-
fiihrt werden. Die Benutzer bzw. Administratoren sollen so weit wie
moglich von manueller Arbeit entlastet werden.

5. Die Hilfsdaten fiir das Recovery kénnen natiirlich ebenfalls besché-
digt werden. Fiir ihre Sicherheit mufl ebenfalls gesorgt werden.

6. Die Kosten des Recoverys, letztlich Qualitdt und Quantitat des
Aufwands, sollen moglichst gering sein. Grob gesagt sind die Ko-
sten umso hoher, je besser die vorstehenden Qualitdtsanforderungen
erfiillt werden. In der Praxis miissen daher oft Kompromisse einge-
gangen werden; mit fallenden Kosten fiir die Hardware werden jedoch
tendenziell leistungsfihigere Recovery-Mechanismen realisierbar.

2.3.4 Zielzustand des Recoverys

Das Recovery soll zu einem fiir die Benutzer akzeptablen Zustand der
Datenbank fiihren. Was akzeptabel ist, hdngt von vielen Umsténden
ab, vor allem von

- Art und Umfang des Schadens,
- erforderlicher Geschwindigkeit und den {ibrigen oben erwéihnten
Qualitatsmerkmalen.

Je nach den Eigenschaften des durch das Recovery hergestellten Zu-
stands der Datenbank kénnen wir einige Arten des Zielzustandes des
Recoverys unterscheiden (nach [VeT77]). Das Wort “Ziel” ist leider mit
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zwei Ausnahmen nicht so zu verstehen, dafs der Benutzer an den Ei-
genschaften dieser Zielzustdnde besonders interessiert wéare, sondern
daf Zusténde mit diesen Eigenschaften durch die Recovery-Techniken
effizient hergestellt werden kénnen.

1.

Der (technisch) korrekte Zustand: alle Effekte der Storung in der
Datenbank (und ggf. in den Aktivitdten auf der Datenbank) werden
vollstdndig behoben. Dies setzt voraus, daf die Datenbank wahrend
des Recoverys nicht verdndert wird bzw. dafs das Recovery schneller
als die laufenden Anderungen ist.

. Ein fritherer korrekter Zustand: die Datenbank wird in einen frii-

her korrekten, jetzt aber nicht mehr aktuellen Zustand versetzt. Die
Anderungen in der Zwischenzeit sind verloren.

. Ein hypothetischer friiherer korrekter Zustand: die Datenbank wird in

einen Zustand versetzt, der frither hatte eintreten konnen, sofern ge-
wisse Anderungen ihres Inhalts in anderer Reihenfolge stattgefunden
hatten. Dies ist dann der Fall, wenn einzelne Teile der Datenbank
in einen fritheren Zustand zuriickversetzt werden, der nie gleichzei-
tig mit den derzeitigen Zustédnden anderer Teile existierte, z.B. beim
Rollback von Transaktionen.

. Ein friherer korrekter Teilzustand: Die Datenbank wird in einen

Zustand versetzt, der zum Teil mit einem frither oder jetzt noch kor-
rekten Zustand tbereinstimmt. Der Inhalt der restlichen Teile ist
verloren bzw. wird neu initialisiert.

. Ein logisch konsistenter Zustand: die Datenbank wird in irgend-

einen Zustand versetzt, der die statischen Integritatsbedingungen
erfiillt, und der dem korrekten Zustand moglichst nahe kommt. Die-
ser Zustand kann “schlimmer” inkorrekt sein als infolge des Fehlens
von fritheren Anderungen oder des Verlustes von Teilen, d.h. nicht
infolge von derartigen Verfialschungen entstanden sein.

Die o.g. Arten von Zielzustédnden beschreiben Eigenschaften des Zu-

stands der Datenbank nach Beendigung der vom DBMS angebotenen
Recovery-Mafnahmen, die entweder automatisch oder unter Kontrolle
des Benutzers oder Operateurs stattfinden. Dariiber hinaus bleibt es
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bei den Féllen 2 bis 5 dem Benutzer natiirlich unbenommen, weitere
Wiederherstellungsmafnahmen von Hand durchzufiihren.

Ein ungefdhres Maf flir die Korrektheit eines Datenbankzustandes
ist die Zahl der Anderungen einzelner Datenbankobjekte von Hand,
die erforderlich wéren, um einen véllig korrekten Zustand herzustellen.
Ganz grob gesagt wird dann von Fall 1 bis 5 gehend der Zustand, der
durch das Recovery erreicht wird, immer inkorrekter, die Vollsténdigkeit
des Recoverys ist immer geringer; exakt kann das Maft der Korrektheit
bzw. die Vollsténdigkeit des Recoverys bei den Alternativen 2 - 5 weder
absolut noch relativ zueinander angegeben werden.

Es sei noch explizit darauf hingewiesen, daft zwischen der Grofe des
Schadens, den man ebenfalls in der erforderlichen Handarbeit zu sei-
ner Reparatur messen konnte, und der Inkorrektheit des Zielzustands
des Recoverys kein direkter Zusammenhang bestehen mufs. So kann ei-
ne Datenbank, die wegen eines einzigen Records inkonsistent geworden
ist, durch Recovery der 2. Art auf den Stand von vor einer Woche zu-
riickgesetzt werden, obwohl dann 1000 Anderungen (in anderen Teilen)
der Datenbank verlorengehen. Intuitiv wird man hier jedoch ein Mif-
verhéltnis zwischen der Grofe des Schadens und der Grofe der durch
das Recovery betroffenen Teile der Datenbank sowie der Inkorrektheit
des Datenbankzustandes nach dem Recovery empfinden.

2.4 Grundprinzipien des Recoverys

Im letzten Abschnitt wurde eine Auswahl von Zustédnden der Daten-
bank angegeben, die nach einer Stérung angestrebt werden kénnen.
Nunmehr erhebt sich die Frage, wie dies effektiv erreicht werden soll.

2.4.1 Recovery-Daten

Recovery ist letzten Endes immer nur deshalb moglich, weil neben der
Arbeitsversion der Datenbank zusétzlich andere Daten fiir Recovery-
Zwecke, sogenannte Recovery-Daten, gespeichert werden. Sofern die
enthaltenen Informationen identisch sind, liegt Redundanz vor, in vie-
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len Féllen enthalten die Recovery-Daten jedoch andere Informationen
(z.B. fiir Zielzustandstypen 2 und 4).

Viele der Storungen, die die Arbeitsversion der Datenbank beschédi-
gen, konnen ebenso die Recovery-Daten beschéddigen. Man mufs somit,
je nach der Wichtigkeit der Recovery-Daten, auch fiir diese ein Recove-
ry vorsehen, sozusagen eine Sekundér-Recovery-Mafnahme mit neuen
Sekundér-Recovery-Daten. Diese Daten konnen natiirlich auch wieder
beschidigt werden, usw.; letztlich kann nie eine vollige Sicherheit ge-
gen alle denkbaren Fille erreicht werden, denn irgendwann mufs dieser
Kreis in der Praxis abgebrochen werden. Die Sicherheit ist immer nur
endlich.

2.4.2 Risikostreuung

Recovery-Daten und die Mechanismen, die sie benutzen, helfen nie bei
allen denkbaren Arten von Stérungen, sondern immer nur bei bestimm-
ten. Hieraus folgt:

1. Man soll méglichst verschiedene Arten von Recovery-Daten und -
Mechanismen vorsehen, die komplementédre Risiken abdecken, um
die verschiedenen Arten von Storungen, mit denen gerechnet werden
mufs (eventuell sogar mehrfach) abzudecken. Durch die Redun-
danz in den Recovery-Daten wird ebenfalls die Zuverldssigkeit des
Recoverys erhoht.

2. Die Recovery-Daten diirfen nicht so gespeichert werden, daf sie
bei Stérungen, bei denen sie helfen sollen, selbst verletzt wéren.
So sollten beispielsweise zum Schutz gegen physische Schiaden die
Recovery-Dateien auf anderen Gerédten oder Medien gespeichert
werden als die Arbeitsversion der Datenbank.

FEin wichtiges Mittel zur Risikostreuung ist die Verwendung ver-
schiedener Speichermedien. Bei den heute verfiigharen Technologien
kommen in Grofsrechnern fiir die Massendatenhaltung nur Platten oder
Bénder / Bandkassetten in Betracht. Typischerweise sind beide Medien
gleichzeitig verfiigbar, so daf es sich anbietet,
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- die Arbeitsversion der Datenbank auf Platte zu speichern und

- die Recovery-Daten auf Band, zumindest langerfristig; bei manchen
Arten von Recovery-Daten ist es erforderlich, sie zumindest zeitweise
auf Medien mit schnellem Zugriff zu halten, also Platte.

Wir werden Platte und Band im folgenden als Synonym benutzen
fur irgendwelche permanenten Speichermedien, die die erforderliche
Zugriffsgeschwindigkeit haben und die auf unterschiedlichen Geraten
montiert sind, also eine Risikostreuung gegen Gerétefehler ermoglichen.
Das Band kann also auch eine andere Platte sein.

2.4.3 Reparaturprinzipien

Im Sinne von Wiederherstellung bedeutet Recovery, daft man von ei-
nem defekten Zustand der Datenbank ausgeht und dafs dieser Zustand
anschliefsend in einen akzeptablen anderen Zustand verdndert wird.
Dieses Denkschema ist allerdings bei Praventivmafnahmen, die man
ja ebenfalls zum Recovery zahlt, nicht anwendbar. Im Falle einer Sto-
rung, gegen die die Praventivmafnahme schiitzt, ist die Datenbank
gerade nicht defekt und diesbeziigliche Reparaturaktivitdten sind nicht
erforderlich. Wir trennen daher zwischen Reparaturprinzipien und
Priventionsprinzipien.

Wir konnen die Reparaturprinzipien grob danach unterscheiden, ob
sie von der Arbeitsversion der Datenbank oder von den Recovery-Daten
aus versuchen, den gewiinschten neuen Zustand zu konstruieren.

2.4.3.1 Arbeitsversion der Datenbank als Ausgangsbasis

Diese Prinzipien sind immer nur dann anwendbar, wenn die Arbeitsversi-
on der Datenbank nach der Storung tiberwiegend erhalten geblieben ist.
Es wird versucht, durch lokale Anderungen den erwiinschten Zustand
zu konstruieren. Hierbei wird nach folgenden Prinzipien verfahren.

Riickwirts-Recovery (backward recovery): Die beschiadigten
Teile der Datenbank werden in einen fritheren Zustand zuriickver-
setzt, moglichst in den unmittelbar vor der Stérung. In den meisten
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Fillen bedeutet dies, den Effekt von vorzeitig abgebrochenen Trans-
aktionen riickgéingig zu machen (Rollback). Vorbereitend miissen die
fritheren Inhalte der durch Transaktionen verdanderten Datenbankobjek-
te in den Recovery-Daten gespeichert werden. Je nach den Umsténden
wird die Datenbank in Zustdnde des Typs 1, 2 oder 3 gebracht.

Fehlerkompensation: Dieses Prinzip ist nur dann anwendbar, wenn
die Stérung so interpretierbar ist, daf sie den eigentlich gewiinschten,
korrekten Zustand der Datenbankobjekte invertierbar funktional in den
nun vorhandenen, inkorrekten Zustand umformt. Der korrekte Zustand
kann nun dadurch herbeigefiihrt werden, dafs eine inverse Funktion
auf die Zusténde der betroffenen Datenbankobjekte angewendet wird.
Beispiel: Eine Zahl wurde um 1000 erhoht, sollte aber nur um 100 er-
hoht werden. Die Abweichung betragt 900, sie kann durch Subtraktion
kompensiert werden.

Dieses Recovery-Prinzip ist offensichtlich nur in wenigen Fehler-
klassen anwendbar. Es hat allerdings den Vorteil, auch bei schon
abgeschlossenen Transaktionen anwendbar zu sein. Unter Umstédnden
ist es auch effizienter als ein Rollback der Transaktion.

Bei richtiger Anwendung wird die Datenbank durch die Fehlerkom-
pensation in den korrekten Zustand (Typ 1) gebracht.

Rettung: In manchen Féllen sind die iiblichen Recovery-Prinzipien
nicht mehr anwendbar, weil entweder die Recovery-Daten ebenfalls zer-
stort sind oder gar keine vorgesehen sind, insbesondere fiir die (Primér-)
Recovery-Daten. In dem Fall mufs man “retten, was zu retten ist”. Dies
ist zwar Flickschusterei, aber besser als ein volliger Verlust der Da-
tenbank. Eine Reihe von realisierten Systemen (vgl. [Ve77]) bietet
Programme an, die die Datenbank selbsténdig oder in Interaktion mit
dem Benutzer in einen Zustand versetzen, der zumindest physisch und
logisch konsistent ist (Zustandstyp 3 oder 5). Denkbare Mafnahmen
sind:

- Die beschéddigte Arbeitsversion der Datenbank (oder die besché-
digten Recovery-Daten) werden daraufhin untersucht, welche Teile
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unbeschéadigt geblieben sind und weiterverwendet werden kénnen.

— Bei beschéidigten Zugriffspfaden und ausreichender Redundanz in
diesen kann der wahrscheinliche Zustand der Datenbank vor der
Storung rekonstruiert werden.

Fehlerkompensation und Rettung sollten sehr zuriickhaltend ange-
wandt werden. Sie sind mit relativ viel Handarbeit verbunden und die
Gefahr ist grofl, daf neue Fehler eingefithrt werden.

2.4.3.2 Recovery-Daten als Ausgangsbasis

Bei diesem Prinzip benétigt man in jedem Fall sogenannte Dumps als
Teil der Recovery-Daten. Ein (Backup-) Dump ist eine Kopie des
Zustands der Datenbank oder eines Teils von ihr in der Vergangen-
heit, der in der Regel zum damaligen Zeitpunkt korrekt war und fiir
Recovery-Zwecke aufgezeichnet wurde.

Die Benutzung des Dumps als neue Arbeitsversion der Datenbank
entspricht Zielzustandstyp 2 oder 3, je nachdem, ob die gesamte Da-
tenbank oder nur Teile durch die alte Version ersetzt wurden.

Zusétzlich konnen nach dem Laden des Dumps Anderungen an der
Datenbank, die seit dem Zeitpunkt der Erstellung des Dumps durch-
gefithrt wurden, nachgeholt werden. Hierzu ist es erforderlich, dafs
vorbereitend geeignete Informationen iiber diese Verdnderungen gespei-
chert werden. Je nach der Vollstdndigkeit dieser Informationen kommt
Zielzustandstyp 1, 2 oder 3 zustande.

Die wichtigste Technik in diesem Zusammenhang ist das Wieder-
holen von Transaktionen auf dem Dump. Da hier im wesentlichen
der zeitliche Ablauf der Ereignisse in der Datenbank wiederholt wird,
spricht man von Vorwérts-Recovery (forward recovery), im Gegen-
satz zum Rickwérts-Recovery, wo die Zeit “ein Stiick zuriickgedreht”
wird.

2.4.4 Praventionsprinzipien

Merkmal von Maknahmen nach dem Préventionsprinzip ist, dafs bei
gewissen Stérungen gar kein echter Schaden in der Arbeitsversion der



Recovery 57

Datenbank eintritt. Meist sind nach der Stérung iiberhaupt keine
Reparaturaktivitdten in der Datenbank erforderlich oder nur ein “Auf-
rdumen”, welches jedoch keine weiteren Hilfsdaten erfordert.

Bei den Praventivmaknahmen ist oft keine klare Trennung zwischen
Arbeitsversion der Datenbank und Recovery-Daten moglich.

Verzogertes Schreiben (deferred update): Dieses Prinzip ist nur in
bestimmten Situationen bei Transaktions- und Systemfehlern wirksam.
Alle Schreibaktionen (Anderungen) einer Transaktion werden mdglichst
erst unmittelbar vor dem Commit-Zeitpunkt ausgefiihrt. Die zu schrei-
benden Werte miissen bis dahin aufgehoben werden. Praktisch miissen
Kopien der betroffenen Objekte im Arbeitsspeicher angelegt werden,
auf denen die Anderungen zunichst stattfinden.

Solange noch keine Schreibaktion ausgefiihrt wurde, ist das Rollback
einer Transaktion trivial: lediglich die Kopien der Datenbankobjek-
te sind zu 16schen und die Transaktion ist beim Recovery- Manager
abzumelden.

Zur Vermeidung von gewissen Parallelitdtsanomalien empfiehlt
es sich sogar, alle Schreibaktionen im Rahmen der Abarbeitung des
Commit-Befehls auszufithren. Da man das Commit als atomares Er-
eignis ansieht, ist die Zeitdauer vom ersten Schreiben bis zum Commit
Null, jedenfalls in dieser idealisierenden Annahme.

Es ergibt sich folgender Vorteil: Bei einem Systemfehler ist die Ar-
beitsversion der Datenbank auf Platte nach einem Neustart des Systems
sofort in einem frither korrekten Zustand (Typ 2), lediglich die vorher
noch aktiven und abgebrochenen Transaktionen sind nachzuholen, um
den korrekten Zustand der Datenbank herzustellen. Insbesondere sind
keine Maftnahmen erforderlich, um einen logisch und physisch konsi-
stenten Zustand der Datenbank herzustellen. Fiir viele Zwecke kann
die Datenbank unmittelbar weiterverwendet werden.

Einziger Nachteil des verzogerten Schreibens ist der Aufwand fiir
die Kopien. Bei “kleinen” Transaktionen ist dieser Aufwand ertraglich,
so daf das verzogerte Schreiben (bzw. das Schreiben erst bei Commit)
unbedingt zu empfehlen ist.



58 Recovery

Vorsichtiges Andern (careful replacement): Dieses Prinzip wird
vor allem in der Verbindung mit dem verzogerten Schreiben einge-
setzt und behebt weitgehend dessen Schwachpunkt, denn es schiitzt
gegen physische Inkonsistenzen infolge von Systemfehlern beim An-
dern der Datenbank (also beim Riickschreiben der Kopien). Es kann
nur durch eine spezielle Programmiertechnik bei den verdndernden
Aktionen realisiert werden.

Die zu verdndernden Einheiten kénnen Sétze, Speicherseiten o.4.
sein. Die Gefahr bei konventionellem Andern besteht darin, daf stets
eine Zeitspanne lang der alte Zustand vor der Anderung schon zerstort,
der neue Zustand jedoch noch nicht vollstdndig hergestellt ist, vor allem
wenn mehrere Einheiten von einer Anderung betroffen sind.

Beim vorsichtigen Andern werden zunichst alle Anderungen auf
Kopien gemacht, die Kopien in die Datenbank eingefiigt (auf Plat-
te!), so daft wihrend des Anderns zwei Versionen (sogenannte “virtuelle
Kopien”) derselben Einheiten nebeneinander existieren konnen. Dann
muft noch zur neuen Version “umgeschaltet” werden, und die alten
Versionen werden geléscht. Wahrend des Umschaltens besteht kein
Schutz gegen Systemfehler, die Dauer des Umschaltens ist jedoch um
Grokenordnungen kleiner als die der gesamten Anderung.

2.5 Logging

Die in Abschnitt beschriebenen Grundfunktionen sind nicht oh-
ne vorbereitende Maftnahmen denkbar; konkret miissen alle relevanten
Daten in einem Log protokolliert werden.

Unter einem (Recovery-) Log versteht man eine Aufzeichnung der
Anderungen in der Datenbank fiir Recovery-Zwecke, insb. fiir die Grund-
funktionen, aber ggf. auch diverse andere Zwecke. Andere Bezeichnun-
gen sind audit trail, system log und journal. Der Log enthélt fiir jede
andernde Aktion einen Eintrag (fiir lesende Aktionen sind i.a. keine
Eintrage notig) mit folgenden Angaben:

- Identifikation der Transaktion
- Identifikation des Objekts
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- Art der Aktion
- Undo- und/oder Redo-Daten

sowie ggf. zusdtzliche Angaben wie Datum und Uhrzeit, Identifikation
betroffener Seiten der Datenbank oder Verweis auf den vorhergehenden
Logeintrag der gleichen Transaktion.

Neben den Eintrdgen fiir &ndernde Aktionen gibt es zusétzlich Ein-
trage fur Beginn, Commit und Riicksetzung von Transaktionen (BOT-,
EOT- und Abort-Eintrige) und weitere interne Zwecke.

Ferner erhélt jeder Log-Eintrag eine laufende Nummer (log sequence
number), die verschiedenen Zwecken dient.

Aus Sicherheitsgriinden kann ein Log doppelt gefiihrt werden, z.B.
parallel auf Platte und einem Band.

2.5.1 Undo- vs. Redo-Logging

Fiir das Undo bzw. Redo einer Aktion werden andere Daten benotigt;
daher kann man reine Undo-Logs bzw. Redo-Logs benutzen, die kei-
ne Daten fiir den jeweils anderen Zweck enthalten. Man kann natiirlich
auch einen gemeinsamen Log fiir beide Zwecke benutzen; wegen der ge-
meinsamen Daten ist dies zwar platzsparend, aber dennoch nicht immer
sinnvoll, weil die Logs fiir unterschiedliche Zwecke benutzt werden.

Unter Vorwarts-Logging bzw. Redo-Logging versteht man die
Erzeugung von Logdaten fiir die Redo-Funktionen. Beim globalen bzw.
partiellen Redo werden vollstdndige Transaktionen in ihrer urspriingli-
chen Reihenfolge nachgeholt; fiir diese Zwecke reicht es aus, den Log
auf einem sequentiellen Medium wie einem Band zu speichern. Fiir die
Erzeugung der Redo-Logdaten gilt folgende Regel:

Die Redo-Logdaten miissen vor dem AbschlufS der Commit-
Anweisung materialisiert sein.

Andernfalls wire einerseits der Applikation und damit dem Benutzer der
erfolgreiche Abschlufs der Transaktion angezeigt worden, andererseits
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konnten bei einem sofort folgenden Systemabsturz solche Anderun-
gen der Transaktion, die noch nicht in der materialisierten Datenbank
enthalten sind, nicht wiederhergestellt werden.

Unter Riickwarts-Logging bzw. Undo-Logging versteht man
die Erzeugung von Logdaten fiir die Undo-Funktionen. Da das Rollback
von Transaktionen sehr schnell sein muf$, kommt als Speicherungsmedi-
um fiir einen Riickwérts-Log nur die Platte in Frage. Fiir die Erzeugung
der Undo-Logdaten gilt die folgende (sogenannte write ahead log-) Regel:

Die Undo-Logdaten miissen vor der Anderungen der mate-
rialisierten Datenbank im Log materialisiert sein.

Andernfalls ist nach einem Systemfehler kein Undo mehr moglich.

2.5.2 Archiv-Logs

Bei groken Systemen und hohem Anderungsaufkommen konnen die
Logs sehr grof werden. An dieser Stelle hilft die Beobachtung weiter,
dafs die Undo-Logdaten sehr schnell iiberfliissig werden: diese werden
nur fiir das Rollback von Transaktionen benétigt, von denen wir an-
nehmen, dafs sie relativ kurz sind. Sobald eine Transaktion ihr Commit
erreicht, konnen im Prinzip alle zu dieser Transaktion gehorigen Undo-
Daten geloscht werden. Bei einem sequentiell organisierten Log ist
das aber nicht ohne weiteres moglich. Eine Losung besteht darin, den
gesamten Log zu teilen in

- einen aktiven Log, der auf Platte steht, der die neuen Eintrége
enthélt und der sowohl Undo- als auch Redo-Daten enthélt, und in

- einen oder mehrere Archiv-Logs, die alle alten Eintrige enthal-
ten, die nur noch Redo-Daten enthalten und die auf anderen Medien
stehen konnen (z.B. CD-ROM oder Band).

In bestimmten Zeitabstdnden oder nach Erreichen einer bestimmten
Grofse wird ein neuer aktiver Log eingerichtet und der bisherige aktive
Log zum néchsten Archiv-Log. Da alle Logeintriage noch nicht abge-
schlossener Transaktionen auf Platte vorhanden sein miissen, muft der
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alte aktive Log solange auf Platte bleiben, wie er noch Eintrige aktiver
Transaktionen enthélt. (Alternativ konnte man diese Transaktionen ab-
brechen, riicksetzen und neu starten.) In den alten aktiven Log werden
auch alle noch folgenden Eintrége dieser Transaktionen eingeschrieben.
Alle Eintrége von neu gestarteten Transaktionen kommen in den neuen
aktiven Log.

Nachdem alle Transaktionen, die noch dem alten aktiven Log zu-
geordnet sind, beendet sind, kann dieser komprimiert und ggf. schon
parallel fiir eine eventuelle Verwendung in einem globalen Redo pripa-
riert werden:

- Falls es ein gemeinsamer Undo- und Redo-Log ist, konnen die Undo-
Daten entfernt werden.

- Mehrfache Wertzuweisungen fiir das gleiche Datenelement kénnen
mit Ausnahme der letzten gelscht werden.

- Eintrige von zuriickgesetzten Transaktionen kénnen entfernt werden.

- Die Anderungen kénnen ggf. schon so vorsortiert werden, daff al-
le Anderungen, die eine Seite betreffen, hintereinander liegen, also
beim globalen Redo eine mehrfache Ubertragung der gleichen Seite
vermieden wird.

2.5.3 Zustands- vs. Transitions-Logging

Wir hatten bisher vollig offengelassen, woraus die Undo- bzw. Redo-
Daten iiberhaupt bestehen. Hier sind zwei Ansétze denkbar:

Beim Zustands-Logging werden Zustinde protokolliert:

- fiir das Redo: der Zustand nach der Aktion
- fiir das Undo: der Zustand vor der Aktion
Die Implementierung des Redo bzw. Undo ist hier sehr einfach: der

vorhandene Wert wird mit dem neuen bzw. alten Wert tiberschrieben.

Beim Transitions-Logging werden Zustandstibergdnge protokol-
liert:

- fiir das Redo: die beobachtete Zustandsverdnderungsfunktion
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— fir das Undo: die invertierende Funktion der beobachteten Zustands-
veranderungsfunktion

Die Implementierung des Redo bzw. Undo besteht hier darin, die Zu-
standsverdanderungsfunktion bzw. ihre invertierende Funktion erneut
auszufithren.

2.5.4 Logging auf verschiedenen Abstraktionsebenen

Logging ist unabhingig von der Wahl zwischen Zustands- und
Transitions-Logging auf beliebigen Abstraktionsebenen (s. Schichtenar-
chitektur in Bild in Abschnitt moglich. Bei der Entscheidung
sind folgende Aspekte zu beriicksichtigen:

- der Umfang der Logdaten; dieser sollte moglichst klein sein.
- die Bestimmbarkeit der Undo-Daten: zunédchst kennt das System
nur die Aktion

- der Aufwand zur Implementierung der Grundfunktionen

Das Logging auf Seitenebene ist sehr einfach zu realisieren, die
Undo-Daten sind leicht bestimmbar, nachteilig ist aber das hohe Daten-
volumen: selbst wenn nur eine einzige Zahl, die nur wenige Byte bean-
sprucht, gedndert wird, mufs eine ganze Seite von z.B. 1 kB in den Log
aufgenommen werden. Dieses Problem kann durch Transitions-Logging
vermieden werden, da hier Verédnderung viel kompakter beschrieben
werden kann. Beim Logging auf Seitenebene muf ferner verhindert wer-
den, dafs mehrere Transaktionen parallel auf der gleichen Seite arbeiten,
es kommt also zu logisch nicht notwendigen Verzogerungen.

Das Logging auf Speichersatzebene ist ebenfalls einfach zu rea-
lisieren, die Undo-Daten sind leicht bestimmbar, das Problem des
Datenvolumens entféllt hier, wenn die Sétze kurz sind.

Wenn man auf der Ebene der Tupel/Objekte relativ feingranulare
Operationen wie “setze Attribut A an Objekt O” loggt, 14#t sich, sofern
die Applikationen héufig einzelne Attribute &ndern, das Datenvolumen
deutlich gegeniiber dem Logging auf Speichersatzebene reduzieren.

Auf der n-Tupel-Ebene kann das Datenvolumen noch weiter redu-
ziert werden, da hier durch ein einzelnes Kommando Verédnderungen an
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sehr vielen Objekten kompakt beschrieben werden konnen. Dennoch
ist das Logging auf dieser Ebene i.a. aus mehreren Griinden nicht zu
empfehlen: (a) Diese Aktionen kénnen mehrere Seiten betreffen und
(ohne besondere Mafnahmen) ist die Fehler-Atomaritat dieser Aktio-
nen nicht gewihrleistet: bei einem Systemfehler ist nicht sichergestellt,
dak diese Aktionen ganz oder gar nicht materialisiert sind. Anders ge-
sagt muf die Datenbank immer “aktionskonsistent” gehalten werden;
dies ist nicht immer mdglich. (b) Die Undo-Daten konnen i.a. nicht in
gleicher Weise kompakt dargestellt werden. (c) Bei objektorientierten
oder navigierenden Datenbankmodellen kann es sehr schwierig sein, die
Undo-Daten iiberhaupt auf dieser Ebene mit vertretbarem Aufwand zu
bestimmen.

2.5.5 Logging auf Transaktionsebene

Eine weitere Alternative besteht darin, komplette Transaktionsaufrufe
zu loggen und beim Redo zu wiederholen. Der Log enthélt hier den Na-
men der Transaktion und die Aufrufparameter. Voraussetzung ist hier,
daf die Transaktionsprogramme komplett innerhalb des DBS verwaltet
werden, denn sie miissen bei einem Neustart ja vom DBMS aufgerufen
werden kénnen.

Aufierst problematisch ist hier die Gewinnung der Undo-Daten, vgl.
die Bemerkungen zum Logging auf der n-Tupel-Ebene. Insgesamt ist
das Logging auf Transaktionsebene nur in seltenen Ausnahmeféllen
sinnvoll.

2.6 Recovery fiir Transaktionsfehler

Riickwiarts-Recovery. Fiir das Rollback einer Transaktion wird
ein Riickwarts-Log bendtigt. Dieser Log wird von hinten aus riickwérts
nach Eintrédgen fiir diese Transaktion durchlaufen, bis der BOT-Eintrag
gefunden wird. Bei jedem gefundenen Eintrag wird das Aktions-Undo
ausgefiihrt. Durch eine Verkettung der Eintrdge kann die Suche nach
den Eintrégen stark beschleunigt werden.
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Praventionsmafinahmen. Um die Wahrscheinlichkeit bzw. den
Umfang von Undo-Mafnahmen klein zu machen, kann man auf al-
len Ebenen Schreibaktionen moglichst lange aufschieben; man nennt
dies verzogertes Schreiben. Statt also Schreibaktionen immer sofort
auf die néchsttiefere Ebene weiterzugeben, arbeitet man zunéchst auf
Puffern und propagiert diese Anderungen erst moglichst spit, am be-
sten erst unmittelbar vor dem Commit, “nach unten”. Vor der ersten
Schreibaktion ist ein Rollback daher trivial, und die materialisierte DB
ist bei einem Systemfehler nicht logisch inkonsistent.

Das verzogerte Schreiben ist generell sehr zu empfehlen, lediglich bei
sehr grofen Mengen geénderter Daten kann es wegen des Platzaufwands
sinnvoller sein, auf das verzogerte Schreiben zu verzichten.

2.7 Recovery fiir Systemfehler

2.7.1 Praventionsmalfinahmen

Ziel ist hier natiirlich, den Aufwand fiir das globale Undo und partiel-
le Redo zu optimieren. Dieser Aufwand héngt sehr vom Zustand der
materialisierten DB nach einem Medien- oder Systemfehler ab, dieser
wiederum davon, ob bestimmte Préaventionsmaknahmen durchgefiihrt
werden. Wir besprechen zunéchst derartige Praventionsmaftnahmen
und Einflufifaktoren. Bei diesen Mafifnahmen mufs man abwégen, wel-
chen Gewinn sie ggf. bei einem (relativ seltenen) Systemfehler bringen
und welchen Aufwand sie im Normalbetrieb verursachen.

Direkte vs. indirekte Seitenadressierung: Hier geht es um die
Frage, ob einer Seite immer genau ein Block zugeordnet ist (direkte Sei-
tenallokation) oder mehrere Blocke alternativ zugeordnet sein kénnen
(indirekte Seitenallokation).

Eine indirekte Seitenallokation ist Voraussetzung fiir das vorsichtige
Andern von Blécken, denn dann miissen withrend einer Anderung die
alte und neue Version der Seite zugleich in der physischen Datenbank
existieren.
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Bei einer direkten Seitenallokation sind die Anderungen iiberschrei-
bend (update in place), es besteht hier kein Unterschied zwischen ma-
terialisierter und physischer Datenbank.

Nachteil der indirekten Seitenadressierung ist der erhéhte Aufwand;
fiir die Umschaltung auf die neue Version ist ein zusétzlicher Platten-
zugriff erforderlich.

Atomares Andern mehrerer Seiten: Sofern eine Aktion (z.B. das
Loschen eines Tupels) mehrere Seiten verdndert, stellt sich die Frage,
ob diese Anderungen atomar materialisiert werden.

Wenn solche Anderungen nicht atomar erfolgen, ist der Zustand der
materialisierten Datenbank nach einem Systemfehler unvorhersehbar,
es konnen physische Inkonsistenzen auftreten.

Atomares Andern ist leider praktisch nur bei einer indirekten Sei-
tenadressierung implementierbar, die hohen Aufwand verursachen kann.

Materialisieren unsicherer Anderungen: Das Problem ist hier,
daft mehrere Transaktionen u.U. mehr Seiten verédndern, als Puffer vor-
handen sind. In diesem Fall miissen veranderte Blocke schon vor EOT
in die physische Datenbank zuriickgeschrieben werden (analog zum Pa-
ging in Betriebssystemen). Beim update in place wird dann sogar die
materialisierte Datenbank veréndert.

Nachteil des Materialisierens unsicherer Anderungen sind hohe
Undo-Kosten. Vermeiden kann man dies durch grofere Puffer, was
heute meist kein Problem ist.

Materialisieren aller Anderungen bei Commit: Die Frage ist
hier, ob alle verdnderten Seiten im Rahmen der Commit-Verarbeitung
materialisiert werden oder nicht.

Falls ja, kann das globale Redo nach einem Systemfehler komplett
entfallen! Leider verursacht das sofortige Materialisieren aller verén-
derten Seiten einen hohen Aufwand im laufenden Betrieb und ist daher
nicht immer moglich.
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Zusammenfassend 1kt sich sagen, dak das Materialisieren aller An-
derungen bei Commit und das atomare Andern mehrerer Seiten zwar
sehr attraktiv bzgl. des erreichten DB-Zustands sind, aber oft an zu
hohem Aufwand scheitern.

2.7.2 Globales Undo

Das globale Undo findet beim erneuten Hochfahren des System nach ei-
nem Systemfehler statt; wir gehen davon aus, daft der normale Betrieb
zunéchst noch gesperrt ist, das globale Undo also die materialisierte
Datenbank exklusiv verfiigbar hat.

Ziel ist im Prinzip ein Undo aller abgebrochenen Transaktionen.
Man koénnte dies dadurch erreichen, daf man die Menge der abgebroche-
nen Transaktionen bestimmt und fiir jede einzeln ein Undo durchfiihrt.
Dies wéire aber ungeschickt, weil man dann fiir jede Transaktion den
Log durchsuchen miifite. Stattdessen ist ein gemeinsames Rollback aller
abgebrochenen Transaktionen effizienter. Analog zum Transaktion-
Rollback durchlauft man den Log von hinten aus riickwérts und fiihrt
ein Aktions-Undo fiir jede Aktion einer abgebrochenen Transaktionen
durch.

Die Menge der abgebrochenen Transaktionen ist anhand des Logs
bestimmbar: es handelt sich um die Transaktionen, fiir die ein BOT-,
aber kein Commit- oder Abort-Eintrag im Log vorhanden ist. Wenn
man den Log von hinten durchsucht, findet man einen Aktionseintrag,
ohne vorher einen Commit-Eintrag gefunden zu haben.

Ohne vorbereitende Mafnahmen muff man den ganzen (!) Log
durchlaufen, denn es kénnte ganz vorne noch eine Transaktion ste-
hen, die aus irgendwelchen Griinden nicht beendet worden ist. Dies
ist natiirlich unerwiinscht, denn dies dauert lange und es ist sehr un-
wahrscheinlich, daf sich vorne noch “liegengebliebene” Transaktionen
befinden. Abhilfe schaffen hier Undo-Checkpoints.

Ein Undo-Checkpoint ist ein spezieller Log-Eintrag, der die Iden-
tifikationen der derzeit aktiven Transaktionen enthélt. Sobald beim
Riickwartsdurchlauf ein Undo-Checkpoint gefunden wird, ist die Rest-
menge der abgebrochenen Transaktionen bekannt. Der Riickwarts-
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durchlauf kann beendet werden, sobald alle zugehorigen BOT-Eintrége
gefunden worden sind.

Checkpoint Systemfehler
Tl +—H :
T2 I : I
T3 —
T4 N
T5 : T

Abbildung 2.3: Beispiel eines Checkpoints

Erzeugt werden sollten Undo-Checkpoints etwa im Abstand von
einigen Minuten oder alternativ nach jeweils 100 gestarteten Transak-
tionen.

Bei dem Beispiel in Bild wiirde der Checkpoint festhalten, dafl

zu diesem Zeitpunkt die Transaktionen T2 und T3 nicht beendet waren.

Systemfehler beim globalen Undo. Waéhrend der Ausfiihrung ei-
nes globalen Undo kann natiirlich erneut ein Systemfehler eintreten,
so dafs das globale Undo unterbrochen wiirde und in der materialisier-
te Datenbank nur ein undefinierter Teil der Anderungen riickgingig
gemacht wird.

Beim Zustands-Logging kann nun einfach das globale Undo kom-
plett wiederholt werden; dies liegt daran, daft das Undo einer Aktion
hier durch Schreiben des fritheren Werts implementiert wird und daf bei
dieser Implementierung des Aktions-Undo eine mehrfache Ausfiihrung
letztlich den gleichen Effekt erzeugt wie eine einmalige Ausfiihrung.
Dies bezeichnet man auch als Idempotenzeigenschaft.

Beim Transitions-Logging hat das Aktions-Undo die Idempotenzei-
genschaft nicht, deshalb darf das globale Undo nach einer Unterbrechung
nicht einfach wiederholt werden. Stattdessen ist eine aufwendigere Im-
plementierung des globalen Undo erforderlich, bei der sichergestellt
wird, daf jedes Aktions-Undo nur genau einmal ausgefiihrt wird.
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2.7.3 Partielles Redo

Das partielle Redo findet nach dem globalen Undo statt. Es miissen
noch die Anderungen nachgeholt werden, die nicht in der materialisier-
ten Datenbank enthalten sind und die von Transaktionen stammen,
die vor dem Systemfehler beendet worden sind. Durch vorbeugende
Mafnahmen (Materialisieren aller Anderungen bei Commit) kénnen
solche Anderungen ganz vermieden werden, aber diese vorbeugenden
Mafnahmen sind nicht immer moglich.

Der Grund, warum man nicht alle Anderungen sofort materialisiert,
liegt im Zeitverlust fiir die Plattenzugriffe, d.h. manche verdnderten
Seiten konnen erst einige Zeit nach dem Commit auf Platte zuriickge-
schrieben werden. Zu einem bestimmten Zeitpunkt kann eine Menge
von Seiten darauf warten, zuriickgeschrieben zu werden, und es ist zu
entscheiden, welche davon als nachste zuriickgeschrieben werden soll.
Diese Frage stellt sich iibrigens auch bei der Pufferverwaltung von Da-
teien; die in Betriebssystemen {iblichen Strategien — die angewandt
werden, wenn man die Segmente als Dateien realisiert und die Segment-
verwaltung so dem Betriebssystem {iberlafit — laufen darauf hinaus,
stark frequentierte Seiten nicht zuriickzuschreiben, weil deren Inhalt ja
doch bald wieder veréndert wird. Im Sinne des partiellen Redo sind der-
artige Strategien gerade falsch: derartige Seiten enthalten Anderungen
von vielen, u.U. lange zuriickliegenden Transaktionen. Sinnvoller ist
es hier, mit erster Prioritéit Seiten zuriickzuschreiben, die Anderungen
abgeschlossener Transaktionen enthalten.

Nach einem Systemfehler hat man ohne vorbereitende Mafnahmen
keinerlei Daten dariiber, welche Anderungen nicht materialisiert worden
sind, d.h. man miiffte auf Verdacht alle vollstdndigen Transaktionen,
die im Log vorkommen, wiederholen. Aus Aufwandsgriinden kommen
auch keine Verfahren in Frage, bei denen man die komplette Daten-
bank oder den kompletten Log durchsuchen miifste. Abhilfe schaffen
hier Redo-Checkpoints. Bei einem Redo-Checkpoint werden alle
veranderten Seiten zuriickgeschrieben, und im Log wird ein entspre-
chender Eintrag geschrieben. Der komplette vor dem Redo-Checkpoint
liegende Teil des Logs braucht daher beim partiellen Redo nicht mehr
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berticksichtigt zu werden.

Wenn wir in Bild annehmen, dafs der eingezeichnete Checkpoint
zugleich ein Redo-Checkpoint ist, dann wiirden im Rahmen des Redo-
Checkpoints die bisherigen Anderungen von T2 und T3 materialisiert
werden. Infolge des Riickwértsdurchlaufs durch den Log im Rahmen
des vorherigen globalen Undo ist schon bekannt, dafs

- T2 und T4 erfolgreich beendet worden sind; diese Transaktionen
werden also beim partiellen Redo beriicksichtigt;

- T3 und T5 nicht erfolgreich beendet worden sind; diese Transaktio-
nen werden beim partiellen Redo nicht beriicksichtigt.

Systemfehler beim partiellen Redo. Wahrend der Ausfiithrung
eines partiellen Redo kann erneut ein Systemfehler eintreten, so daf
das partielle Redo unterbrochen wiirde und in der materialisierten Da-
tenbank nur ein undefinierter Teil der Anderungen nachgeholt sind.
Hier gelten im Prinzip die gleichen Uberlegungen wie oben schon im
Zusammenhang mit Systemfehlern beim globalen Undo. Sofern die Im-
plementierung des Redo einer Aktion idempotent ist, kann das partielle
Redo einfach wiederholt werden.

2.7.4 Anderungsdateien

Diese Technik ist eine Praventiv-Technik gegen Systemfehler. Nach
Neuladen des Systems ist die Datenbank sofort und ohne Recovery-Maf-
nahmen benutzbar, allerdings nur in einem frither korrekten Zustand
(Zielzustandstyp 2, vgl. Abschnitt . Eine saubere Trennung zwi-
schen Arbeitsversion der Datenbank und Recovery-Daten ist bei dieser
Technik nicht moglich.

Die Datenbank wird aufgeteilt in eine Hauptdatei und eine Ande-
rungsdatei.

Die Hauptdatei enthélt einen friither korrekten Datenbankzustand.
Insofern &hnelt sie stark einem Backup-Dump. Im Unterschied zu die-
sem ist sie jedoch direkt zugreifbar auf Platte gespeichert, und es wird
auch laufend auf sie zugegriffen, allerdings nur lesend.
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Die Anderungsdatei hat im wesentlichen den gleichen Inhalt wie
ein Vorwirts-Log. Die enthaltenen Anderungen werden jedoch nicht in
der Hauptdatei ausgefiihrt, d.h. es gibt keine Version der Datenbank
auf dem aktuellen Stand.

Bei Zugriffen auf die Datenbank mufs zunéchst der aktuelle Stand
fiir das betreffende Datenbankobjekt rekonstruiert werden. Zuerst wird
die Anderungsdatei nach zutreffenden Eintrégen durchsucht, danach
erst zur Hauptdatei zugegriffen. Der Mehraufwand gegeniiber einem
Zugriff zu einer Datenbank auf aktuellem Stand kann durch geschickte
Wahl der Algorithmen in ertréglichem Rahmen gehalten werden (vgl.
[Sel.76]).

Die Anderungsdatei wird regelmiifig und meist im laufenden Be-
trieb in die Hauptdatei gemischt. Zeitpunkt und Haufigkeit hangen von
einigen Umsténden ab, jedoch sind die Mischungen i.d.R. so haufig,
daff die Anderungsdatei erheblich kleiner ist als ein Log.

Wahrend des Mischens besteht kein Schutz gegen Systemfehler
mehr. Aus diesem Grund werden zwei Kopien der Hauptdatei empfoh-
len, von denen eine als Backup-Kopie dient. Ferner empfiehlt sich das
Prinzip des vorsichtigen Anderns.

2.8 Recovery fiir Medienfehler

Grundlage aller Recovery-Mafnahmen fiir Medienfehler sind Dumps.
Ein Dump (auch backup copy oder image copy) ist eine Kopie (eines
Teils) der Datenbank. Die Erzeugung eines Dumps ist bei sehr groften
Datenbanken aufwendig, selbst bei schnellen Platten und Rechnern
kann die Dauer fiir die Erzeugung in der Grofenordnung einer Stun-
de liegen. Ein Dump sollte daher mdoglichst aufserhalb der normalen
Betriebsszeiten erzeugt werden, u.a. um den Normalbetrieb nicht zu
beeintrachtigen. Bei Systemen, die rund um die Uhr verfiigbar sein
miissen, kann fiir die Erzeugung des Dumps nicht einfach die gan-
ze Datenbank gesperrt werden; hier mufs durch spezielle Mafknahmen
dafiir gesorgt werden, daft der Dump iiberhaupt einen konsistenten
Datenbankzustand enthélt.
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Ein inkrementeller Dump ist eine Kopie der seit einem bestimm-
ten Datum verénderten Teile der Datenbank, i.d.R. auf dem Niveau von
Seiten. Bezugszeitpunkt ist der Zeitpunkt der Anfertigung des letzten
vollstéandigen oder inkrementellen Dumps.

Riicksetzen, der DB Fiir das Riicksetzen der DB bendétigt
man nun einen vollstdndigen Dump und beliebig viele inkrementelle
Dumps und geht wie folgt vor:

1. 16schen der vorhandenen Arbeitversion
2. laden des vollstandigen Dumps
3. einmischen der inkrementellen Dumps in der gleichen Reihenfolge,

in der sie erzeugt worden sind

Fiir das anschliefende globale Redo bendtigt man einen Vorwéarts-
Log (also ggf. mehrere Archiv-Logs und einen aktiven Log). Zuerst
werden die Archiv-Logs in Reihenfolge ihrer Entstehung eingespielt,
dann der aktive Log. Beim Einspielen des aktiven Log ist das Vorge-
hen analog zum partiellen Redo, d.h. es werden nur die vollstandigen
Transaktionen wiederholt.

Glossar

Anderungsdatei: Aufteilung der Datenbank in eine (nahezu statische)
Hauptdatei und eine Anderungsdatei, die Differenzen zwischen ak-
tuellem Stand und Stand geméfs der Hauptdatei enthélt

aktiver Log: auf Platte stehender Teil des gesamten Logs, in dem &ltere
Eintrage, die in Archiv-Logs ausgelagert worden sind, fehlen

aktuelle Datenbank: logischer Zustand, der sich aufgrund des Inhalts der
persistenten und der fliichtigen Medien ergibt; relevant fiir den norma-
len Betrieb

Archiv-Log: komprimierter Redo-Log, der ggf. fiir ein globales Redo benutzt
wird

Dump: friither angefertigte Kopie des Zustands der Datenbank oder eines
Teils von ihr

Fehler-Atomaritit: Eigenschaft einer Transaktion, dafs die Folge von Ak-
tionen ganz oder gar nicht ausgefiihrt wird
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Fehlerkompensation: Behebung von Schiden durch Anwendung einer kom-
pensierenden Operation auf die betroffenen Objekte

globales Redo: Recovery-Grundfunktion, die alle Anderungen in der Daten-
bank, die seit dem Erzeugen der letzten Sicherungskopie stattgefunden
haben, nachholt

globales Undo: Recovery-Grundfunktion, die die Wirkung aller durch einen
Systemfehler unterbrochenen Transaktionen riickgéngig macht

Idempotenz: Eigenschaft von Operationen (hier speziell Aktions-Undos oder
-Redos), bei mehrfacher Ausfiihrung den gleichen Effekt zu erzeugen
wie einmaliger Ausfiihrung

inkrementeller Dump: Dump, der nur die seit einem bestimmten Datum
verdnderten Teile der Datenbank enthélt

Log: Aufzeichnung der Anderungen in der Datenbank fiir Recovery-Zwecke

materialisierte Datenbank: logischer Zustand, der sich aus dem Inhalt
der persistenten Medien ergibt (die physisch konsistent sein miissen);
relevant fiir den Neustart nach einem Systemfehler

Medienfehler: Gruppe von Schiden, bei denen ein Speichermedium so stark
beschédigt ist, dafl der Inhalt komplett unbrauchbar geworden und
vollstandig aus den Recovery-Daten rekonstruiert werden mufs

Neuladen: Recovery-Grundfunktion, die eine frither erzeugte Sicherungsko-
pie als Datenbankinhalt installiert

partielles Redo: Recovery-Grundfunktion, die die Anderungen der Trans-
aktionen nachholt, die vor dem Systemfehler beendet wurden und deren
Wirkung nicht in der materialisierten Datenbank enthalten ist

physisch konsistent: eine Datenbank ist physisch konsistent, wenn sich
die internen Speicherungsstrukturen in einem ordnungsgemaéifsen Zu-
stand befinden; auf einem physisch inkonsistenten Zustand kann der
Laufzeitkern i.a. nicht mehr korrekt arbeiten

physische Datenbank: physischer Zustand, der sich allein aufgrund des In-
halts der persistenten Medien ergibt; relevant fiir Rettungsprogramme
nach Medienfehlern

Recovery: Wiederherstellung der Datenbank nach einer Beschédigung infol-
ge einer Stérung

Redo einer Aktion: Recovery-Grundfunktion, die die Wirkung einer Akti-
on nachholt
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Redo-Checkpoint: spezieller Log-Eintrag, der anzeigt, daff zu diesem Zeit-
punkt alle verdnderten Seiten zuriickgeschrieben worden sind; erlaubt
eine effizientere Implementierung des partiellen Redos

Redo-Log: Log, der nur Daten fiir das Vorwarts-Recovery enthélt

Rollback: Recovery-Grundfunktion, die die bisherigen Wirkungen einer
Transaktion aufhebt

Riickwirts-Recovery (backward recovery): Recovery-Verfahren, bei de-
nen die beschidigten Teile der Datenbank in einen fritheren Zustand
zuriickversetzt werden, moglichst in den unmittelbar vor der Storung

Schaden: Verdnderung des Inhalts der Datenbank infolge einer Stérung

Storung: FEreignis, bei dem irgendwelche Teile des Systems nicht erwartungs-
gemaf bzw. geméaf ihrer Spezifikation arbeiten

Systemfehler: Absturz des DBMS-Kerns bzw. Gruppe von Schéiden, die
dadurch verursacht werden; die Schiden bestehen insb. im Verlust der
Daten in den fliichtigen Speichern (Puffern), aber nicht darin, daf die
Datenbank physisch inkonsistent wird

Transaktionsfehler: Abbruch einer Transaktion bzw. Gruppe von Schéden,
die hierdurch verursacht werden; die Schiden bestehen in den verén-
derten Objekten, die potentiell einen logisch inkonsistenten Zustand
bilden

Transitions-Logging: Logging-Verfahren, bei dem in den Logeintragen Zu-
standsiibergénge protokolliert werden

Undo einer Aktion: Recovery-Grundfunktion, die die Wirkung einer Ak-
tion riickgdngig macht
Undo-Checkpoint: spezieller Log-Eintrag, der die Identifikationen der zur

Zeit aktiven Transaktionen enthélt; erlaubt eine effizientere Implemen-
tierung des globalen Undos

Undo-Log: Log, der nur Daten fiir das Riickwérts-Recovery enthélt

verzdgertes Schreiben (deferred update): alle Schreibaktionen (Anderun-
gen) einer Transaktion werden erst im Rahmen des Commits durchge-
fiihrt

vorsichtiges Andern (careful replacement): Anderungen (in der physi-
schen Datenbank) werden nicht durchgefiihrt, indem Sektoren iiber-
schrieben werden, sondern indem zuné#chst eine neue Version aller
verdnderten Seiten eingefiigt und dann auf einmal auf die neuen Ver-
sionen umgeschaltet wird
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Vorwirts-Recovery (forward recovery): Recovery-Verfahren, bei denen
Anderungen in der Datenbank nachgeholt werden, z.B. nach Neuladen
der Datenbank

Zustands-Logging: Logging-Verfahren, bei dem in den Logeintragen Zu-
stdnde vor bzw. nach einer Aktion gespeichert werden



Lehrmodul 3:

Sperrverfahren

Zusammenfassung dieses Lehrmoduls

Sperrverfahren sind die am meisten verbreiteten Concurrency-Control-
Verfahren. Wir motivieren zunichst die parallele Ausfiihrung von
Transaktionen und den Begriff Serialisierbarkeit. Das simpelste Sperr-
verfahren ist der wechselseitige Ausschlufs. An diesem erldutern wir die
Grundprinzipien der Funktion von Sperren. Wir stellen einige weitere
Protokolle vor, von denen das allgemeinste das 2-Phasen-Protokoll ist.
Von diesem betrachten wir noch die Sonderfalle Sperren bis EOT und
Preclaiming. Weiter werden die Isolationsstufen von SQL skizziert.

Vorausgesetzte Lehrmodule:

obligatorisch: - Transaktionen und die Integritdt von Datenbanken
Stoffumfang in Vorlesungsdoppelstunden: 1.2

(©2006 Udo Kelter Stand: 26.06.2007
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3.1 Serialisierbarkeit

Betriebliche Informationssysteme miissen i.d.R. eine grofte Anzahl an
Benutzern gleichzeitig bedienen. Die Benutzer rufen Transaktionspro-
gramme auf und fiihren so einzelne Transaktionen auf der Datenbank
durch.

Wenn man diese Transaktionsprogramme ungeschiitzt auf den glei-
chen Daten arbeiten laft, kommt es zu Interferenzen und diversen
Fehlern. Das bekannteste Beispiel ist eine verlorene Anderung: zwei
Transaktionen lesen das gleiche Datenelement, berechnen einen neuen
Wert und schreiben ihren jeweiligen neuen Wert in die Datenbank zu-
riick. Der zuerst geschriebene Wert wird dann iiberschrieben, d.h. der
Effekt der zugehorigen Transaktion geht verloren.

In manchen Féllen kann man das Problem lésen, indem man die
parallele Ausfiihrung von Transaktionen komplett vermeidet und sie
strikt hintereinander ausfiihrt. Dieses Vorgehen ist indessen bei gro-
feren Systemen unannehmbar. Wenn eine Transaktionsausfithrung
durchschnittlich 0.5 Sekunden dauert, kann man pro Minute maximal
120 Transaktionen ausfiihren; dieser Durchsatz ist oft zu wenig. Noch
gravierender sind die entstehenden Antwortzeiten; wenn viele Benutzer
gleichzeitig Transaktionen starten, konnen leicht Wartezeiten im Be-
reich von Minuten auftreten; iiblicherweise wird eine Obergrenze von
ca. 2 Sekunden verlangt.

Es muf also moglich sein, Transaktionen parallel auszufiihren, ohne
daf Interferenzen auftreten. Bild |3.1|zeigt ein Szenario, in dem zwei Be-
nutzer je eine Transaktion aufrufen. Aus Sicht der Benutzer iiberlappen
die Zeitrdume, in denen die Transaktionen ausgefiihrt werden. Inner-
halb der Transaktionen werden einzelne Aktionen aufgerufen. Unter
einer Aktion verstehen wir hier irgendeinen lesenden oder schreibenden
Zugriff auf die Datenbank. Im Beispiel rufen die beiden Transaktionen
jeweils eine Folge von Aktionen auf: all-al2-al3 bzw. a2l1-a22-a23-a24.
Wir nehmen hier zur Vereinfachung an, daf die Aktionen innerhalb
des Kerns strikt seriell ausgefiihrt werden. Aus Sicht des Kerns werden
die Aktionsfolgen der einzelnen Transaktionen verzahnt ausgefiihrt, im
Beispiel ist es die Verzahnung all-a21-al2-a22-al3-a23-a24.
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Benutzerl Transaktionl
Benutzer2 Transaktion2

all al2 al3
Aktionsaufrufe i A
innerhalb der a21 a22 23 a24
Transaktionen
Aktionsausfiihrung
im DBS—-Kern EH HH HH

asa H E

Abbildung 3.1: Parallelitit von Transaktionen

Das DBMS steht nun vor der Aufgabe, nur solche Verzahnungen zu-
zulassen, bei denen keine Interferenzen auftreten. Man spricht hier von
der Nebenliufigkeitssteuerung|seeConcurrency Control (Con-
currency Control, Abk.: CC) im DBMS.

Informell kann man “Abwesenheit von Interferenzen” so definieren,
daf die Transaktionen scheinbar eine nach der anderen jeweils auf einen
Schlag, sozusagen atomar, ausgefiihrt worden sind. Eine exakte Defi-
nition der “Abwesenheit von Interferenzen” ist alles andere als trivial
und Gegenstand eines eigenen Zweigs der Theoretischen Informatik,
der Concurrency-Control-Theorie. Das letztliche Resultat dieser Theo-
rie kann wie folgt zusammengefafst werden: eine Verzahnung verursacht
keine Interferenzen, wenn es in ihr fiir jede Transaktion einen Serialisie-
rungspunkt gibt; dann nennt man die Verzahnung serialisierbar. Ein
Serialisierungspunkt einer Transaktion ist ein Zeitpunkt, zu dem al-
le Aktionen der Transaktion “konfliktfrei” hingeschoben werden kénnen.
Aus Sicht der Benutzer findet die ganze Transaktion scheinbar atomar
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auf einen Schlag am Serialisierungspunkt statt.

Benutzerl Transaktion T1
Benutzer2 Transaktion T2

all al2 al3
Aktionsaufrufe i T (S)HEH
innerhalb der — <
Transaktionen

Abbildung 3.2: Serialisierungspunkte von Transaktionen

Bild zeigt dies an einem Beispiel: die Serialisierungspunkte der
beiden Transaktionen sind durch ein eingerahmtes S gekennzeichnet.
Aus Sicht der Benutzer liegt der Serialisierungspunkt der Transaktion
T1 hinter dem von T2, d.h. die Wirkung von T2 tritt logisch gesehen
zuerst ein. Daf T1 frither angefangen hat und vielleicht sogar als erstes
eine Aktion ausgefiihrt hat, sagt nichts iiber die logische Reihung aus.

Wenn die Aktionen einer Transaktion zum Serialisierungspunkt ver-
schoben werden miissen, dann kann der Fall auftreten, dafs die Reihen-
folge von zwei Aktionen, die zu verschiedenen Transaktionen gehoren,
vertauscht werden muf. In unserem Beispiel muf u.a. die Reihenfolge
von all und a22 vertauscht werden. Eine solche Reihenfolgevertau-
schung ist nur zuléssig, wenn sie keinen Einflufy auf die Wirkung der
Transaktionen hat.

Wir gehen i.f. von Aktionen der Form read(X) und write(X)
aus, worin X ein unabhéngig les- bzw. schreibbares Datengranulat (Tu-
pel, Objekt, Satz 0.4.) ist. Unter dieser Annahme kann die Reihenfolge
von zwei Aktionen ohne Auswirkungen vertauscht werden, wenn
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- sie verschiedene Datengranulate betreffen oder
- beide Aktionen lesende Aktionen sind.

In diesem Fall nennen wir die beiden Aktionen konfliktfrei.

3.2 On-line-Scheduler

Die Serialisierbarkeit ist zunéchst ein Korrektheitskriterium fiir die
verzahnte Ausfithrung vollstindiger Transaktionen. Wir kénnen also
erst, nachdem alle laufenden Transaktion beendet sind, entscheiden,
ob die aufgetretene Verzahnung zuldssig war oder nicht. Bei den mei-
sten CC-Verfahren miissen wir aber sofort entscheiden, ob eine Aktion
ausgefiihrt werden kann, wir kénnen nicht warten, bis alle laufenden
Transaktion beendet sind. Betrachten wir hierzu Bild[B.3] Jede einzelne
Transaktion verursacht eine Sequenz von Aktionsaufrufen.

T1:  [al5]-----[al4]----[al3]—=
on-line

T2 [a3] oo a22]- —= | sched- | —=[al2][a21][all]
uler

T3 [a32]----- - [a31]} - —=

Abbildung 3.3: Parallelitdt von Transaktionen

Immer dann, wenn eine Transaktion erneut eine Aktion aufruft, mufs
eine DBMS-Komponente, die wir Scheduler nennen, entscheiden, ob
diese Aktion sofort oder erst spater ausgefiihrt wird. Diese Entschei-
dungen bestimmen, wie die einzelnen Sequenzen von Aktionsaufrufen
zu einer einzigen Sequenz von effektiven Aktionsausfithrungen zusam-
mengesetzt werden. Die Entscheidungen kénnen nur auf Informationen
iiber die neuen Aktionen und iiber die bisher schon durchgefiihrten
Aktionen der Transaktionen basieren, nicht auf zukiinftig vielleicht fol-
genden Aktionsaufrufen, denn der Scheduler kann nicht hellsehen. Wir
sprechen daher von einem On-line-Scheduler.

Da jede Transaktion jederzeit ein Commit verlangen kann, folgt
hieraus, daf die Serialisierbarkeit auch fiir beliebige Anfangsstiicke der
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effektiven Verzahnung gelten muf. Die Aufgabe lautet also, fiir jede
Transaktion standig einen Serialisierungspunkt zu garantieren.

Wenn man annimmt, dafs zu einem Zeitpunkt immer nur ein Ak-
tionsaufruf eintrifft und dieser sofort ausgefiihrt wird, definieren die
parallelen Transaktionen eine gemeinsame Aufrufsequenz. Die Auf-
gabe des Schedulers kann darin gesehen werden, diese Aufrufsequenz in
eine effektive Ausfiihrungssequenz umzuformen.

3.3 Grundlagen der Sperrverfahren

Serialisierungspunkte kénnen durch eine sehr einfache (und relativ gro-
be) Technik garantiert werden. Alle Objekte, die eine Transaktion
benutzt (aber nicht die ganze DB), werden wéhrend ihrer gesamten
Laufzeit exklusiv fiir sie reserviert. Die Objekte werden somit von den
parallelen Transaktionen unter wechselseitigem Ausschlufi benutzt.

Bei den so entstehenden Ausfiithrungssequenzen ist jeder Zeitpunkt
zwischen Beginn und Ende einer Transaktion ein giiltiger Serialisie-
rungspunkt fiir diese Transaktion.

Der wechselseitige Ausschluft kann dadurch erreicht werden, daf je-
de Transaktion die von ihr benutzten Objekte gleich zu Beginn sperrt.
Eine andere Transaktion, die zu einem gesperrten Objekt zugreifen will,
mufl warten, bis dieses Objekt wieder freigegeben ist. Damit haben wir
bereits ein sehr einfaches Sperrverfahren, bei dem garantiert ist, daf
die entstehenden Ausfiihrungssequenzen serialisierbar sind.

Grundprinzip des Sperrens. Zu einem gesperrten Objekt sollen
andere Transaktionen als die, die es gesperrt hat, nicht zugreifen. Doch
wer hindert sie daran? Um die Beachtung von Sperren durchzusetzen,
flihren wir folgendes Grundprinzip ein:

Nur Inhaber von Sperren diirfen zu Datenbankobjekten zu-
greifen.

Verantwortlich fiir die Durchsetzung dieses Grundprinzips ist das
DBMS. Das DBMS fiihrt nur dann Zugriffe zu einem Objekt durch,
wenn die Transaktion eine Sperre halt.
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Sperrmodi. Eine Sperre verleiht dem Inhaber sozusagen das tem-
pordre Recht, Zugriffe durchzufithren. Man klassifiziert die Zugriffe
iiblicherweise in lesende und schreibende und unterscheidet dazu pas-
send Sperren. Die Art einer Sperre nennt man auch Sperrmodus. Die
Sperrmodi unterscheiden sich durch folgende Merkmale:

- durch die Zugriffsrechte eines Inhabers und
- durch die Vertriglichkeit (Kompatibilitét) mit anderen Sperren.

Die Sperren, die in dem oben vorgestellten wechselseitigen Ausschluf
benutzt wurden, waren Schreibsperren (bzw. exklusive Sperren,
X-Sperren, exclusive locks). Thre Merkmale sind:

- ein Inhaber darf beliebig zu einem Objekt zugreifen.
— Schreibsperren sind mit keiner anderen Sperre vertriglich.

Eine andere sehr haufige Art von Sperren sind Lesesperren (bzw.
shared locks oder S-Sperren). Thre Merkmale sind:

- Ein Inhaber darf nur lesend zum gesperrten Objekt zugreifen.
- Eine Lesesperre ist vertréglich mit anderen Lesesperren, nicht jedoch
mit Schreibsperren.

Die Vertréaglichkeit verschiedener Arten von Sperren kann {iber-
sichtlich durch eine Vertriglichkeitsmatrix dargestellt werden. Ein
+ bzw. - zeigt an, ob die beantragte Sperre mit der vorhandenen Sperre
vertréglich ist oder nicht.

vorhandene beantragte Sperre:
Sperre: S-Sperre X-Sperre
keine + +
S-Sperre + -
X-Sperre - -
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Anforderung und Freigabe von Sperren. Das DBMS priift bei
jedem Zugriffsversuch, ob eine Sperre vorhanden ist, die fiir diesen
Zugriff ausreichende Rechte verleiht. Falls nicht, wird normalerweise
implizit eine Sperre angefordert, d.h. die Applikation bemerkt — aufser
einer eventuellen Verzégerung — nichts von dieser Sperrenanforderung.

Am Ende einer Transaktion werden stets automatisch alle Sperren
freigegeben, die eine Transaktion noch halt. Diese Automatik ist be-
sonders fiir den Fall erforderlich, wo eine Transaktion durch Rollback
beendet wird.

Die implizite Anforderung und Freigabe von Sperren ist sehr héufig
und fiir die Entwickler von Applikationen am bequemsten, weil man
sich iiberhaupt nicht explizit um Sperren kiimmern muf.

Sperren konnen aber auch explizit angefordert oder freigegeben wer-
den. Hierzu muft das DBMS geeignete Kommandos zur Verfiigung
stellen. Deren Einzelheiten héngen von den Besonderheiten des Daten-
bankmodells und der Schnittstellen des DBMS ab. In unseren Beispielen
benutzen wir die folgenden einfachen Befehle:

- XLOCK(o0): Aufforderung zur Einrichtung einer exklusiven Sperre fiir
das Objekt o.

- SLOCK(o0): Aufforderung zur Einrichtung einer Lesesperre fiir o.

- REL(0): Freigabe der Sperre auf o. (Wir kénnen davon ausgehen,
dak die Art der Sperre dem DBMS bekannt ist, da eine Transaktion
zu einem Zeitpunkt hochstens eine Sperre fiir o innehat.)

Statt o kann auch eine Liste von Identifikationen von Objekten
angegeben werden, die alle gesperrt werden sollen.

In den folgenden Beispielen gehen wir immer davon aus, daf be-
antragte Sperren bei Vertraglichkeit ohne Verzug eingerichtet werden.
(Dies ist nicht immer sinnvoll, wie wir spéter sehen werden.) Bei Un-
vertraglichkeit muft die anfordernde Transaktion auf die Freigabe der
vorhandenen Sperren warten. Das Warten findet innerhalb der LOCK-
Operation statt, d.h. eine Transaktion bemerkt selbst gar nicht, ob
und wie lange sie bis zur Zuteilung der Sperre warten muf. Sie kann
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sich darauf verlassen, daft nach Beendigung der LOCK-Operation die
gewiinschten Sperren fiir sie eingerichtet sind.

Statt beliebig lange zu warten, kann man bei vielen DBMS eine
maximale Wartezeit vorgeben. Wird die Sperre nicht innerhalb dieser
Frist eingerichtet, wird die explizite oder implizite Sperrenanforderung
abgebrochen, und die auslosende Aktion endet mit einem entsprechen-
den Fehlercode. Das Problem des Wartens wird so letztlich auf die
Applikation iibertragen.

3.4 Protokolle

Nachdem wir im letzten Abschnitt die Wirkung von Sperren definiert
haben, ist noch offen, nach welchen Regeln Sperren von einer Transak-
tion beantragt und freigegeben werden. Solche Regeln nennt man ein
Protokolll

Da jedes Protokoll die Grundregel beachten muf, dafs Objekte vor
ihrer Benutzung gesperrt und am Ende freigegeben werden miissen, un-
terscheiden sich Protokolle vor allem dadurch, mit welchen Arten von
Sperren sie arbeiten und wann Sperren angefordert und freigegeben
werden.

Protokolle konnen auf zwei Arten eingehalten werden:

- “von Hand“: Der Programmierer der Transaktion sorgt selbst da-
fiir, dafs Sperren durch explizite Kommandos richtig angefordert und
freigegeben werden.

- automatisch: Das DBMS und ggf. der Compiler, mit dem die Trans-
aktionsprogramme iibersetzt werden, sorgt automatisch fiir die rich-
tige Anforderung und Freigabe von Sperren.

Die automatische Realisierung der Protokolle ist bequemer und
sicherer. Sofern ein DBMS bzw. Compiler nur ein einziges Proto-
koll unterstiitzt, braucht sich der Programmierer iiberhaupt nicht um

"Diese Benennung ist nicht sehr anschaulich, aber allgemein iiblich. Aus der
Sicht eines Objekts regelt ein Protokoll die Reihenfolge von Sperrungen, Zugriffen
verschiedener Art und Freigaben.
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das Protokoll zu kiimmern, er muf nicht einmal seine Funktionswei-
se kennen. Sofern mehrere Protokolle unterstiitzt werden, muf bei
der Ubersetzung einer Transaktion oder auf andere Weise eines ausge-
wéahlt werden. Auf die Vertraglichkeit verschiedener Protokolle muf
der Programmierer selbst achten.

Die oben vorgestellten Kommandos zur Handhabung von Sperren
sind nur bei der “von-Hand”-Realisierung der Protokolle sinnvoll. Bei
automatischer Realisierung der Protokolle benétigt ein Programmierer
entweder gar keine Sprachmittel oder nur Anweisungen zur Auswahl
eines Protokolls.

In den nachfolgenden Beispielen soll vor allem die Wirkung der Pro-
tokolle gezeigt werden. Ob die Sperren automatisch oder von Hand
angefordert und freigegeben werden, ist dabei unerheblich. Wir gehen
davon aus, daf das jeweils diskutierte Protokoll befolgt wurde.

In den folgenden Beispielen benutzen wir die folgenden Notationen:

r(X) Lesen des Objekts X
w(X)  Schreiben des Objekts X

?7...  Sperrenanforderung und nachfolgende Wartezeit

Anforderungen von Sperren werden nicht dargestellt, wenn sie sofort
erfiillt werden konnen.
Wir nehmen i.f. immer die folgende Aufrufsequenz an:

Sofern alle Zugriffe sofort ausgefiithrt werden, ist die resultierende Aus-
flihrungssequenz nicht serialisierbar. T2 miiffte ndmlich entweder logisch
vor oder nach T1 liegen, dazu muf die Aktion w(X) von T2 entweder
nach vorne verschoben, also mit r(X) von T1 vertauscht werden oder
nach hinten verschoben, also mit w(X) von T1 vertauscht werden.
Beides ist nicht konfliktfrei.
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3.4.1 Wechselseitiger Ausschlufs

Das Protokoll XPE. Das Protokoll, welches dem wechselseitigen
Ausschluf zugrunde lag, war:

Protokoll XPE: Zu Beginn jeder Transaktion werden alle
Objekte, zu denen die Transaktion zugreifen wird, exklusiv
gesperrt. (Am Ende der Transaktion werden alle Objekte
automatisch freigegeben.)

In der Abkiirzung XPE bedeuten die Zeichen:

X  Das Protokoll arbeitet nur mit exklusiven Sperren.

P Alle Sperren werden zu Beginn der Transaktion sozusagen im
voraus angefordert (preclaiming).

E  Alle Sperren werden erst bei EOT (end of transaction) freigegeben.

Die Wirkung des Protokolls XPE sei an unserem Standardbeispiel
erlautert. Nehmen wir an, alle Transaktionen befolgen das Protokoll
XPE. T2 beantragt dann anfangs eine Schreibsperre fiir Y und X. Wir
gehen davon aus, daf Y dann sofort schreibgesperrt wird, obwohl die
Sperre fiir X noch nicht eingerichtet werden kann. T3 beantragt anfangs
eine Schreibsperre fiir Y und Z. Das folgende Bild zeigt die entstehende
Ausfithrungssequenz:

T3 S r(Y)----w(2)

Die entstandene Ausfilhrungssequenz ist seriell, also mit Sicherheit kor-
rekt. In der Tat ist die Aufrufsequenz unnétig stark umgeformt worden,
denn Y wird von T2 und T3 nur gelesen.
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Das Protokoll SPE. Wir erweitern das Protokoll XPE daher auf
Lesesperren und erhalten das

Protokoll SPE: Alle Objekte, zu denen im Laufe der
Transaktion zugegriffen wird, werden zu Beginn gesperrt
und bei EOT freigegeben. Alle Objekte, die nur gelesen
werden, werden lesegesperrt, alle anderen schreibgesperrt.

Die obenstehende Aufrufsequenz fithrt bei Protokoll SPE zu folgender
Ausfiihrungssequenz:

T2 fordert zu Beginn eine Lesesperre fiir Y und eine Schreibsperre fiir
X an; letztere kann nicht sofort zugeteilt werden.

Die Ausfithrungssequenz ist wieder serialisierbar, aber nicht mehr
seriell. Im Vergleich zum Protokoll XPE mufs T3 nicht mehr warten.
Das Protokoll SPE erlaubt daher ein hoheres Maf an Parallelitét.

Endlosblockierungen. Wir hatten oben festgelegt, dafs beantragte
Sperren bei Vertréglichkeit mit den vorhandenen Sperren ohne Verzug
eingerichtet werden. Nehmen wir nun an, eine Transaktion T beantragt
eine Schreibsperre fiir ein lesegesperrtes Objekt X, muft also warten.
Wihrend der Wartezeit beantragt eine andere Transaktion wieder eine
Lesesperre fiir X und erhalt sie, da X lesegesperrt ist. Die Zuteilung der
beantragten Schreibsperre wird unendlich lange hinausgezogert, wenn
immer wieder neue Transaktionen X in iiberlappenden Zeitraumen le-
sesperren. Dies nennt man eine Endlosblockierung. T ist endlos
blockiert, obwohl das System weiterhin arbeitet, T “verhungert” sozu-
sagen. Blockierungen dieser Art kénnen nur vermieden werden, wenn
irgendwann eine beantragte Lesesperre nicht eingerichtet wird, obwohl
es sofort moglich wiére.
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3.4.2 Protokolle mit hoherer Parallelitat

Das Protokoll SE. FEine genauere Inspektion der Ausfiithrungsse-
quenz, die bei SPE entstanden war, zeigt, daf auch T1 und T2 zumin-
dest teilweise parallel ausgefiihrt werden kénnten: Der Zugriff von T2
zu Y wird unnoétig verzogert, da noch auf die Freigabe von X durch T1
gewartet werden muf. X wird von T2 schon zu Beginn gesperrt, obwohl
erst am Ende zugegriffen wird. Der Zugriff zu Y wiirde nicht unné-
tig verzogert, wenn X erst unmittelbar vor seiner Benutzung gesperrt
wiirde. Wir erhalten dann das neue Protokoll:

Protokoll SE: wie Protokoll SPE, abweichend von diesem
werden jedoch alle Objekte erst unmittelbar vor ihrer ersten
Benutzung gesperrt.

Unsere Beispielaufrufsequenz fiihrt bei Protokoll SE zu folgender Aus-
fihrungssequenz. T2 wird, nachdem es bereits lief, wihrend der An-
forderung der Schreibsperre fiir X in einen Wartezustand versetzt, der
beendet wird, sobald T1 seine Sperre auf X freigibt.

Beim Protokoll SE wurde gegeniiber SPE die Parallelitdt erhoht
und die Wartezeit (von T2) verkiirzt. Dieser Vorteil ist allerdings mit
einem erheblichen Nachteil verbunden: Beim Protokoll SE sind Dead-
locks moglich. Die folgende Aufrufsequenz fiihrt beim Protokoll SE zu
einem Deadlock:
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Nachdem T1 und T2 jeweils ihren ersten Zugriff ohne Verzoge-
rung ausfithren konnten, warten sie spater beide darauf, dafs der andere
ein Objekt freigibt. Auf das Deadlock-Problem und seine Losungen
kommen wir spater zuriick. Festzuhalten ist, dafs beim Protokoll SE spe-
zielle Vorsorgemafknahmen gegen Deadlocks nétig sind. Der Aufwand
hierfiir kann durchaus den Leistungsgewinn durch héhere Parallelitét
gegeniiber dem Protokoll SPE {ibersteigen.

Der Deadlock im vorstehenden Beispiel wiirde nicht eintreten, wenn
die Sperren nicht “unnétig lange”, d.h. bis zum Commit, gehalten wiir-
den, also nach der letzten Benutzung eines Objekts freigegeben wiirden.
Das so entstehende Protokoll wiirde allerdings die Korrektheit der ent-
stehenden Verzahnungen nicht mehr garantieren! So wiirde die obige
Aufrufsequenz ohne Verzogerungen ausgefiihrt; die identische Ausfiih-
rungssequenz ist aber nicht serialisierbar.

3.4.3 Das Zwei-Phasen-Protokoll

Die Grundform. Die Zeitdauer, wiahrend der ein Objekt gesperrt
ist, soll natiirlich so kurz wie moglich sein. Das letzte Beispiel zeigt,
daf es allerdings nicht ausreicht, ein Objekt nur fiir die Dauer seiner
Benutzung zu sperren. Bei den anderen bisher vorgestellten Protokollen
wurde die Sperrzeit bis zum Commit oder zum Beginn der Transaktion
verlangert, was u.U. zu lang ist. Das folgende Protokoll vermeidet eine
solche starre Festlegung und garantiert dennoch die Serialisierbarkeit:

2-Phasen-Protokoll (2PL, 2-phase locking): Wenn ei-
ne Sperre freigegeben worden ist, werden keine neuen Sper-
ren mehr angefordert.

Die Grundregel des Sperrens legt ohnehin fest, dafl ein Objekt vor sei-
ner ersten Benutzung gesperrt und nach seiner letzten Benutzung und
spatestens bei Commit freigegeben werden mufs. Ferner nehmen wir
an, daft Objekte, die nur gelesen werden, lesegesperrt werden, und dafs
alle anderen Objekte schreibgesperrt werden.
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Eine Transaktion, die ihre Sperren unter Beachtung des 2-Phasen-
Protokolls anfordert und freigibt, heift auch 2-Phasen-gesperrt (two-
phase-locked).

Die beiden typischen Phasen, durch die die Bezeichnung fiir dieses
Protokoll motiviert ist, sind:

1. Wachstumsphase: Die Zeit vom Beginn der Transaktion bis zur
letzten Anforderung einer Sperre. In dieser Zeit werden keine Sperren
freigegeben.

2. Schrumpfungsphase: Die Zeit von der ersten Freigabe einer Sperre
bis Commit. In dieser Zeit werden keine Sperren mehr angefordert.

In der Zeit zwischen den beiden Phasen werden Sperren weder an-
gefordert noch freigegeben; sofern sie iiberhaupt interessiert, kann man
sie Verarbeitungsphase nennen.

Die Zahl der gehaltenen Sperren hat beim 2-Phasen-Protokoll den
in Bild gezeigten typischen Verlauf. Dieses Bild soll natiirlich nicht
andeuten, daft Sperren in umgekehrter Reihenfolge angefordert und
freigegeben werden miissen.

Zahl
gehal-
tener
Sperren
Zeit
Wachstums—  Verarbeitungs— Schrumpfungs-
phase phase phase

Abbildung 3.4: Zwei-Phasen-Protokoll

Korrektheit des 2-Phasen-Protokolls. Bei 2-Phasen-gesperrten
Transaktionen sind alle Ausfiihrungssequenzen serialisierbar. Jeder
Zeitpunkt in der Verarbeitungsphase ist namlich ein Serialisierungs-
punkt fiir diese Transaktion. Dies ergibt sich daraus, dafs jedes Objekt
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von seiner ersten bis zu seiner letzten Benutzung und wéhrend der ge-
samten Verarbeitungsphase ununterbrochen gesperrt ist. Jeder Zugriff
kann also konfliktfrei in die Verarbeitungsphase verschoben werden.

Die Korrektheit des 2-Phasen-Protokolls ist insofern wichtig, als al-
le bisher vorgestellten Protokolle Sonderfélle des 2-Phasen-Protokolls
sind und damit auch ihre Korrektheit gezeigt ist.

Bei den bisherigen Protokollen wurde im Vergleich zum 2-Phasen-
Protokoll die Sperrzeit der Objekte in eine oder beide Richtungen
maximal verlangert. Betrachten wir beide Optionen genauer:

3.4.3.1 Sperren bis EOT

Alle Sperren werden bis EOT gehalten. Explizit freigegeben wird keine
Sperre, da bei Commit bzw. Rollback automatisch alle vorhandenen
Sperren freigegeben werden. (Durch die Regel: “keine Sperre freige-
ben” ist das 2-Phasen-Protokoll bereits erfiillt!) Die oben gezeigte
Phasenkurve bekommt eine senkrecht absteigende Flanke:

Zahl
gehal-
tener
Sperren
Zeit
Wachstums—  Verarbeitungs— Schrumpfungs-
phase phase phase

Abbildung 3.5: Sperren bis EOT beim Zwei-Phasen-Protokoll

Nachteil des Sperrens bis EOT ist die gegeniiber der Grundform des
2-Phasen-Protokolls verlangerte Sperrzeit, die im Endeffekt zu einer
geringfiigigen Verminderung der Parallelitdt und damit zu einer Ver-
laingerung der mittleren Wartezeit einer Transaktion fithrt. Aufier bei
sehr langen Transaktionen ist dieser Nachteil jedoch unbedeutend.

FEin Vorteil ist eine Verringerung des Verwaltungsaufwandes: Die
Abarbeitung vieler einzelner Freigaben von Sperren ist i.a. aufwendiger
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als die automatische Freigabe aller Sperren auf einen Schlag.

Ein entscheidender Vorteil liegt darin, daft keine Fortpflanzung von
Rollback auftreten kann. Wenn man eine Schreibsperre vor EOT frei-
gibt, dann enthélt das entsprechende Objekt einen unsicheren Wert:
moglicherweise wird die Transaktion spéater zuriickgesetzt, und dann
wird dieser Wert wieder zuriickgesetzt. Wenn eine andere Transakti-
on den unsicheren Wert liest, muf sie bei einem Rollback der ersten
Transaktion auch zuriickgesetzt werden; dies nennt man eine Rollback-
Fortpflanzung. Es sind sogar Ketten von Rollback-Fortpflanzungen
denkbar. Rollback-Fortpflanzungen sind normalerweise aus vielen Griin-
den voéllig inakzeptabel, d.h. zumindest Schreibsperren miissen schon
deshalb bis EOT gehalten werden.

Insgesamt ist das Sperren bis EOT sehr zu empfehlen. Wenn iiber-
haupt, dann sollten hochstens Lesesperren vor EOT freigegeben werden.

3.4.3.2 Preclaiming

Bei dieser Technik werden alle Objekte schon zu Beginn der Transak-
tion gesperrt. Entscheidend ist, daf alle Objekte auf einmal gesperrt
werden. Die Phasenkurve bekommt eine senkrechte “steigende” Flanke:

Zahl
gehal-
tener
Sperren
Zeit
Wachstums—  Verarbeitungs— Schrumpfungs-
phase phase phase

Abbildung 3.6: Preclaiming beim Zwei-Phasen-Protokoll

Nachteil des Preclaiming ist (wie beim Sperren bis EOT) die Ver-
langerung der Sperrzeit, die aber hochstens bei langen Transaktionen
ins Gewicht fallt.

Sehr vorteilhaft beim Preclaiming ist, daft kein Deadlock auftre-
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ten kann. Deadlocks sind im Prinzip zyklische Wartesituationen, die
durch das DBMS mittels Rollback und Neustart einer der beteiligten
Transaktionen aufgelost werden miissen. Um zu erkennen, ob ein Dead-
lock vorliegt, miissen aufwendige Zyklustests durchgefiihrt werden. Der
Aufwand hierfiir ist so hoch, daf in vielen DBMS eine Transaktion
einfach nach Uberschreiten einer maximalen Wartezeit auf Verdacht
zuriickgesetzt und neu gestartet wird.

Fiir das Preclaiming mufs spitestens beim ersten Zugriff in einer
Transaktion bekannt sein, zu welchen Objekten wiahrend der gesam-
ten Transaktion zugegriffen werden wird. Die Objektmenge muf von
der Transaktion selbst herausgefunden und durch eine explizite Sperr-
Anweisung dem DBMS bekanntgegeben werden. Leider ist diese Vor-
ausbestimmung der Objektmenge nicht immer moglich. Dies kann
verschiedene Ursachen haben:

— Zugriffe konnen datenabhéngig sein, d.h. die bei fritheren Zugriffen
gelesenen Werte bestimmen, zu welchen Objekten spéater zugegriffen
werden wird.

- Die Objekte werden sukzessive durch Navigieren erreicht, wobei
Sperren auf den vorher besuchten Objekten angefordert werden.

In diesen Fillen muf man, sofern man am Preclaiming festhalten
will, eine Obermenge der tatsdchlich bendtigten Objekte sperren, z.B.
eine ganze Relation. (Diese Sperrung laft sich mit Hilfe besonderer
Techniken effizient durchfiihren.) Die Zahl der gesperrten Objekte wird
hierdurch oft um Gréfsenordnungen erhéht. Deshalb und wegen der zu-
sétzlichen Verlangerung der Sperrzeit kann die Parallelitdt erheblich
reduziert werden, so daft das Preclaiming eher nachteilig wird.

Insgesamt fithren die Probleme dazu, daf man das Preclaiming nicht
generell voraussetzen kann. Mechanismen zur Deadlock-Behandlung
miissen daher im DBMS auf jeden Fall vorhanden sein.
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3.5 Isolationsstufen

Die Serialisierbarkeit ist sozusagen der perfekte Schutz paralleler Trans-
aktionen untereinander. Diese Perfektion hat ihren Preis, ndmlich
Wartezeiten und schlechteren Durchsatz. Wenn beispielsweise in ei-
nem Informationssystem regelméfig komplexe Abfragen auftreten, fiir
die ganze Relationen gelesen werden miissen, und wenn diese Abfragen
serialisierbar ausgefiihrt werden sollen, kénnen wéahrenddessen keine
Daten eingegeben oder verdndert werden. Wenn die Abfragen lénger
dauern (z.B. 30 Sekunden), ist das fast so schlimm wie eine Betriebs-
storung und kann je nach Umstdnden inakzeptabel sein. In diesem
Fall mufs die Serialisierbarkeit zugunsten einer besseren Performanz des
Gesamtsystems geopfert werden. SQL bietet hierzu mehrere Isolati-
onsstufen an, die pro Transaktion individuell gewéhlt werden kann; im
einzelnen:

read uncommitted: Transaktionen mit dieser Isolationsstufe miissen
Lese-Transaktionen seinﬁ; sie werden tiberhaupt nicht vor par-
allelen Transaktionen geschiitzt. Daher brauchen keine Sperren
gesetzt zu werden, es werden auch keine anderen Transaktionen
durch die (Lese-) Sperren gebremst, und es entsteht kein Auf-
wand zur Verwaltung der Sperren. Der Name der Isolationsstufe
rithrt daher, daff sogar unsichere Werte gelesen werden.

Im Prinzip kénnen hier beliebige Fehler auftreten, in der Pra-
xis kénnen je nach Umsténden die Fehler aber selten und ihre
Effekte vernachléssigbar sein, z.B. bei unkritischen statistischen
Auswertungen.

read committed: Solche Transaktionen kénnen keine unsicheren Wer-
te lesen, d.h. ein entsprechender Leseversuch wiirde zum Warten
auf das Commit der anderen Transaktion fiihren.

Es werden aber keine Lesesperren fiir gelesene Werte ange-
fordert. Wenn der gleiche Datenwert zweimal innerhalb der
Transaktion gelesen wird, kann er zwischendurch von einer ande-

8SQL erlaubt es, eine Transaktion als read only anzugeben; sie kann dann nicht
mehr schreiben.
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ren Transaktion verdndert worden sein. Dies bezeichnet man als
nichtwiederholbares Lesenl

repeatable read: Auf dieser Stufe wird eine Lesesperre fiir gelesene
Tupel angefordert und bis EOT gehalten, das Problem des nicht
wiederholbaren Lesens kann nicht mehr auftreten. Es kénnen
aber Phantome auftreten (Detail s.u.)

serializable: Diese Stufe garantiert die Serialisierbarkeit. Phantome
kénnen hier nicht auftreten.

In allen Féllen werden fiir erzeugte oder verédnderte Tupel Schreib-
sperren angefordert und bis EOT gehalten.

Die Isolationsstufe repeatable read garantiert iiberraschenderwei-
se nicht, dafs eine SQL-Abfrage, die zweimal unveréndert ausgefiihrt
wird, jedesmal das gleiche Ergebnis liefert. Die bei der ersten Ausfiih-
rung selektierten Tupel werden zwar alle einzeln lesegesperrt und sind
daher unveréndert im Ergebnis der zweiten Ausfiihrung enthaltenﬂ ei-
ne andere Transaktion konnte aber inzwischen weitere Tupel erzeugt
haben, die die Selektionskriterien der Abfrage erfiillen. Derartige Tupel
nennt man Phantome, weil sie bei der ersten Ausfithrung noch nicht
existierten und bei der zweiten Ausfiihrung sozusagen aus dem Nichts
auftauchen. Phantome koénnen ebenfalls zu Parallelitdtsanomalien fiih-
renm.

Phantome bzgl. einer bestimmten Abfrage in einer Transaktion zu
verhindern bedeutet, fiir alle Relationen, die in der Abfrage vorkommen,
die Bereiche gegen Verdnderungen zu sperren, die fiir das Abfrageergeb-
nis relevant sind. Anderungs- und Loschoperationen sind kein Problem,
denn sie betreffen existierende Tupel und werden schon durch die Le-
sesperren an diesen Tupeln verhindert. Zusétzlich verhindert werden
miissen nur Einfiigungen.

Die betroffenen Bereiche sind gerade durch die Selektionspridika-
te der Abfrage gegeben und konnen sehr grofs sein. Die resultierenden
Blockierungen kénnen daher sehr storend sein.

9Der Ausdruck ist nicht wortlich zu nehmen. Die Leseoperation kann natiirlich
wiederholt werden. Allerdings wird nicht wiederholt der gleiche Wert zuriickgeliefert.
OWir unterstellen hier eine Abfrage ohne Aggregation.
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Glossar

2-Phasen-Protokoll (2-phase locking protocol): Sperrprotokoll mit der
Hauptregel, dafs keine neuen Sperren mehr angefordert werden, sobald
irgendeine Sperre freigegeben worden ist

Concurrency Control: Verhinderung von Interferenzen zwischen paralle-
len Transaktionen oder Behebung unzuldssiger Effekte eingetretener
Interferenz

Deadlock (bzw. Verklemmung): Wartezyklus bestehend aus einer Menge
von Prozessen, von denen jeder wenigstens eine Sperre hélt, auf de-
ren Freigabe der “néchste” Prozels wartet, und wenigstens eine zweite
Sperre anfordert, die nicht zugeteilt werden kann, weil das betroffene
Objekt fiir den “vorigen” Prozefs gesperrt ist

Isolationsstufen: Ausfiihrungsvarianten von Folgen von Aktionen, bei de-
nen mehr oder weniger umfangreich auf die Transaktionseigenschaften
verzichtet wird (zugunsten besserer Performance)

kompatibel: Synonym zu vertréglich

konfliktfrei: zwei Aktionen sind konfliktfrei, wenn ihre Reihenfolge ohne &du-
Rerlich sichtbare Auswirkungen vertauscht werden kann, also wenn sie
verschiedene Datengranulate betreffen oder beide Aktionen nur lesen

Lesesperre: Sperre mit Sperrmodus “Lesen”, d.h. dem Inhaber sind nur
lesende Zugriffe erlaubt

On-line-Scheduler: Komponente des DBMS-Kerns, der ankommende Ak-
tionsaufrufe entgegennimmt und entscheidet, ob sie sofort oder spater
ausgefiihrt werden; on-line driickt aus, dafs sofort entschieden wird und
nicht auf das Ende der involvierten Transaktionen gewartet wird und,
wenn moglich, aufgerufene Aktionen sofort ausgefiihrt werden

Preclaiming: Anforderung aller Sperren, die im Verlauf einer Transaktion
benétigt werden, zu Beginn der Transaktion auf einen Schlag

Protokoll: im Kontext von Sperrverfahren: Menge von Regeln, wann Sper-
ren in welchem Modus angefordert bzw. freigegeben werden

Rollback-Fortpflanzung: tritt ein, wenn eine Transaktion T1 eine Schreib-
sperre vor Transaktionsende freigibt, eine Transaktion T2 einen unsi-
cheren Wert aus dem betroffenen Objekt liest, T'1 zuriickgesetzt wird
und deshalb auch T2 zuriickgesetzt werden mufl

Schreibsperre: Sperre mit Sperrmodus “Schreiben”; d.h. dem Inhaber sind
beliebige Zugriffe erlaubt
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serialisierbar: eine verzahnte Ausfiihrung mehrere Transaktionen ist se-
rialisierbar, wenn es fiir jede Transaktion einen Serialisierungspunkt
gibt, zu dem alle Aktionen der Transaktion “konfliktfrei” hingeschoben
werden kénnen

Sperre: eine Sperre bezieht sich auf ein sperrbares Objekt und hat einen
Prozef als Besitzer; beruht auf dem Konzept, daf ein Prozef nur dann
zu einem zu sperrbaren Objekt zugreifen darf, wenn er Inhaber ei-
ner Sperre fiir dieses Objekt ist; wenn ein Objekt gesperrt ist, konnen
keine weiteren Sperren eingerichtet werden, die mit den vorhandenen
Sperren inkompatibel sind

Sperrmodus: definiert die mit einer Sperre verbundenen Rechte des Inha-
bers (d.h. die Menge der erlaubten Operationen auf dem Objekt)

Transaktion: Folge von Datenbankzugriffen (Aktionen), die einen konsisten-
ten Datenbankzustand in einen neuen konsistenten Datenbankzustand
iiberfiihrt; Transaktionsausfiihrungen haben folgende Eigenschaften
(sofern nicht eine reduzierte Isolationsstufe gewahlt wird): Fehler-
Atomaritit, Dauerhaftigkeit, Serialisierbarkeit, endliche Ausfiihrungs-
zeit

Transaktion: Folge von Datenbankzugriffen (Aktionen), die mit den Trans-
aktionseigenschaften ausgefiihrt wird (oder Programm, das eine solche
Folge von Aktionen auslost) bei denen mehr oder weniger umfangreich
auf die Transaktionseigenschaften verzichtet wird (zugunsten besserer
Performance)

unsicherer Wert: Datenwert, der von einer nicht beendeten Transaktion ge-
schrieben worden ist und bei dem jederzeit der Fall eintreten kann, dafs
er auf einen friitheren Zustand zuriickgesetzt wird, weil die Transaktion
zuriickgesetzt worden ist

vertriglich: Beziehung zwischen Sperrmodi; wenn die Sperrmodi A bzw. B
vertriglich sind, kénnen zwei Sperren mit diesen Modi gleichzeitig an
einem Objekt vorhanden sein



Lehrmodul 4:

Sperrverfahren tiir Hierarchien
von operreinheiten

Zusammenfassung dieses Lehrmoduls

Die grundlegenden Sperrverfahren, insb. das 2-Phasen-Protokoll sind
nur anwendbar auf Sperreinheiten, die unabhéngig voneinander sind.
Vielfach will man mit Sperreinheiten gleichzeitig arbeiten, die verschie-
denen Grofenklassen angehoren und die nicht unabhéngig voneinander
sind, weil sie Teil voneinander sind. Das Warnsperrenprotokoll erweitert
das 2-Phasen-Protokoll dahingehend und bewirkt, dafs baumartige oder
halbgeordnete Mengen von Sperreinheiten korrekt behandelt werden.

Vorausgesetzte Lehrmodule:
obligatorisch: - Sperrverfahren
- Transaktionen und die Integritdt von Datenbanken

Stoffumfang in Vorlesungsdoppelstunden: 0.8

(©2004 Udo Kelter Stand: 11.07.2004
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4.1 Variable Granularitat

Die grundlegenden Sperrverfahren, insb. das 2-Phasen-Protokoll (s.
Lehrmodul |3)) sind auf beliebige “Objekte” bzw. sperrbare Einheiten an-
wendbar. Die Verfahren basieren auf zwei Annahmen bzgl. der Menge
der sperrbaren Objekte:

- Jedes Objekt ist wihrend seiner Lebensdauer als eine einfache, un-
strukturierte Variable anzusehen. Eine eventuell vorhandene interne
Struktur bleibt aufier Betracht.

- Die einzelnen Einheiten sind unabhingig voneinander sperrbar bzw.
zugreifbar.

Typischerweise verstehen wir unter einem Objekt in einer Datenbank
einen Satz, ein Feld oder ein Tupel. Neben diesen kleinen Einheiten,
die sich aus dem Datenmodell ergeben, sind auch andere sperrbare
Einheiten denkbar und {iblich:

- grofkere Einheiten im Datenmodell, z.B. Relationen;

- grokere organisatorische Einheiten, insbesondere sogenannte Areas
oder Partitionen (dies sind disjunkte Bereiche, in die eine Datenbank
oft unterteilt wird und die mehrere Relationen enthalten kénnen);

- physische Einheiten, insbesondere Speicherseiten bzw. die auf einer
Speicherseite befindlichen Tupel.

Statt von der Grofe der sperrbaren Einheiten spricht man von deren
Granularitit, also der Feinheit, mit der sie die gesamte Datenbank
zerlegen. Die Wahl der Granularitdt ist wichtig fir die Leistung des
DBS. Folgende Zusammenhénge sind zu beachten:

- Je grofler die Einheiten sind, desto stdrker mufs beim Sperren auf
Einheitsgrofe “aufgerundet” werden und desto mehr unbenétigte
Teile werden unniitz mitgesperrt. So werden Sperrkonflikte wahr-
scheinlicher, und die Parallelitidt der Transaktionsausfiithrungen wird
reduziert.
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- Je kleiner die Einheiten sind, desto mehr Sperren miissen verwaltet
werden.

Bei der Entscheidung sind die speziellen Verhéltnisse der vorhan-
denen Anwendungen zu beriicksichtigen. Als Faustregel gilt, daf$ eine
Transaktion nur “wenige” Einheiten sperren sollte, d.h. moglichst deut-
lich unter 10 Einheiten.

Wenn also eine Transaktion einige Tupel einer relationalen Daten-
bank liest oder verdndert, dann sind Tupel die richtigen Sperreinheiten.
Fiir eine Transaktion, die ganze Relationen z.B. fiir einen Verbund
verarbeitet, sind hingegen Relationen die richtigen Sperreinheiten.

4.1.1 Gestaffelte Sperreinheiten

Die Menge der elementaren Objekte, zu denen eine Transaktion zu-
greift, kann sogar bei gleichzeitig aktiven Transaktionen sehr stark
variieren: Bei einer Dateneingabe ist vielleicht nur ein einziges Feld be-
troffen, bei einer Abfrage kobnnen mehr oder weniger grofse Teile der
Datenbank gelesen werden, bei einem Tages- oder Wochenabschlufs wird
die gesamte Datenbank gelesen und ggf. veréndert.

Bei so verschiedenen Transaktionen ist eine feste Einheit insgesamt
nie zufriedenstellend. Vielmehr miissen Einheiten verschiedener Grofse
vorgesehen werden.

Die Losung des Problems besteht darin, eine Folge aufeinander auf-
bauender Sperreinheiten bzw. Typen von Objekten zu benutzen,
z.B. die Folge Tupel, Relation und Datenbank. Jedes Objekt eines
Typs ist in genau einem Objekt des néchstgrofieren Typs enthalten.
Die Menge der sperrbaren Objekte ist daher baumartig strukturiert.
Bild [4.] zeigt ein Beispiel.

Die ganze Datenbank besteht aus den Objekten der zweitgrofs-
ten Einheit (im Beispiel: Relationen), diese wiederum aus Objekten
des néchstkleineren Typs (im Beispiel: Tupel) usw. bis zur kleinsten
Einheit.

Wenn ein Objekt in einem anderen enthalten ist, nennen wir es ein
Teilobjekt und das andere Objekt ilibergeordnetes Objekt. Jeder
Zugriff zu einem Objekt ist gleichzeitig ein (potentieller) Zugriff zu allen
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Objekttypen: Objekte (Sperrgranulate):

Datenbank Datenbank

Relation R R. R
| ' Vs 1\
til o tik

Tupel

n

Abbildung 4.1: Eine Hierarchie von Sperreinheiten

seinen Teilobjekten. Wenn bspw. eine Relation geloscht wird, werden
auch alle ihre Tupel geloscht. Ebenso ist ein Zugriff zu einem Ob-
jekt gleichzeitig ein Zugriff zu seinen iibergeordneten Objekten. Wenn
ein Tupel gedndert wird, so wird dadurch auch der Gesamtinhalt der
Relation verdndert.

Die einzelnen Sperreinheiten sind somit nicht mehr unabhéngig
voneinander. Die einleitend erwahnte Voraussetzung dafiir, die grund-
legenden Sperrverfahren anwenden zu koénnen, sind hier nicht mehr
gegeben. In diesem Lehrmodul werden Erweiterungen des 2-Phasen-
Protokolls vorgestellt, durch die auch Hierarchien von Sperreinheiten
korrekt behandelt werden.

Sperreinheiten vs. Typen von Einheiten. Die Menge aller Ob-
jekte ist durch die Beziehung “Teilobjekt” baumartig strukturiert. Wur-
zel ist immer die Datenbank. Die Blatter des Baumes nennen wir
elementare Objekte.

Die baumartige Enthaltenseinsstruktur der Sperreinheiten ist ent-
scheidend fiir die folgenden ProtokolleE-]; daf die Sperreinheiten in
Ebenen angeordnet werden konnen und man jede Ebene durch einen

1 Am Ende dieses Abschnitts werden wir das Sperrverfahren auf den Fall verall-
gemeinern, daf die Objektmenge nur halbgeordnet (also kein Baum) ist.
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Sperreinheitentyp charakterisieren kann, erhoht die Anschaulichkeit, ist
fiir die Protokolle aber nicht entscheidend. Man kann die Baumstruk-
tur auch als “besteht-aus“-Struktur interpretieren. Ein Zugriff zu einem
nichtelementaren Objekt wird dann durch Zugriffe zu (potentiell) allen
seinen Teilobjekten realisiert.

4.1.2 Implizite Sperren

Unser Ziel ist es, ein Sperrverfahren zu entwickeln, das es erlaubt,
gleichzeitig Objekte verschiedener Grofe (also auf verschiedenen Ebe-
nen) zu sperren. Die impliziten Zugriffe zu Teilobjekten begriinden das
folgende Grundprinzip fiir Sperren bei variabler Granularitét:

Wenn ein Objekt gesperrt ist, dann sind implizit alle seine
Teilobjekte im gleichen Modus gesperrt.

Anders gesagt existieren an den Teilobjekten implizite Sperren im
gleichen Modus.

Dieses Grundprinzip ist vor allem fiir die Einrichtung von Sperren
relevant. Beispiel: Eine Relation sei lesegesperrt, damit auch implizit
alle Tupel der Relation. Ein einzelnes Tupel kann jetzt fiir eine andere
Transaktion zwar lesegesperrt, aber nicht mehr schreibgesperrt werden.
Umgekehrt kann dann, wenn ein einzelnes Tupel lesegesperrt ist, die
gesamte Relation nicht mehr schreibgesperrt werden.

Die impliziten Sperren miissen bei der Priifung, ob eine beantragte
Sperre zugeteilt werden kann, genauso wie explizite Sperren bertick-
sichtigt werden. Eine beantragte Sperre auf einem Objekt o kann nur
dann eingerichtet werden, wenn gilt:

a. Sie ist vertréglich mit allen Sperren anderer Transaktionen auf o.
Diese Sperren sind explizit.

b. Sie ist vertraglich mit allen impliziten Sperren anderer Transaktio-
nen auf o, d.h. mit allen expliziten Sperren anderer Transaktionen
auf iibergeordneten Objekten von o.

c. Sie ist vertriglich mit allen expliziten Sperren auf allen Teilobjekten
von o (wegen der impliziten Sperren auf den Teilobjekten).
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Die Uberpriifung der beiden ersten Bedingungen ist ohne gréferen
Aufwand moglich, da die Zahl der Ebenen und damit auch die Zahl der
iibergeordneten Objekte gering ist. Die Uberpriifung der dritten Be-
dingung ist hingegen ohne spezielle Vorkehrungen sehr aufwendig: Alle
Teilobjekte miissen durchlaufen und praktisch einzeln gesperrt werden.
Dieses Vorgehen ist viel zu ineffizient.

4.2 Warnsperren

Die Losung des Aufwandsproblems ergibt sich aus folgender Uberle-
gung: Fiir die Entscheidung, ob eine Sperre eingerichtet werden kann,
reicht es vollig aus zu wissen, ob iiberhaupt auf irgendeinem Teilobjekt
eine Lese- oder Schreibsperre vorhanden ist. Damit diese Information
sofort verfiighar ist, mufs beim Sperren eines Teilobjektes eine ent-
sprechende Warnung bei allen iibergeordneten Objekten hinterlassen
werden. Dies kann in einem mit den Priifungen zu b erfolgen. Diese
Warnungen werden als spezielle Sperren behandelt, sogenannte Warn-
sperren oder intention locks. Warnsperren haben demgeméf folgende
Besonderheiten:

- Sie sind nur fiir Objekte mit Teilobjekten zuldssig.
- Sie implizieren keinerlei Zugriffsrechte auf das Objekt selbst, sondern

zeigen nur an, dafk ein Teilobjekt gesperrt wird oder ist.

Der Sperrmodus ist IS bzw. IX, wenn Teilobjekte lese- bzw. lese-
und schreibgesperrt sind. Zusammen mit den vorhandenen Sperrmodi
gilt folgende Vertriaglichkeitsmatrix:

Modus der Modus der
vorhandenen beantragten Sperre:
Sperre: S X IS X
S + - + -
X - - - -
IS + - + +
IX - - + +
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Warnsperrenprotokoll fiir baumstrukturierte Objektmengen:
Fiir Warnsperren mufs das 2-Phasen-Protokoll um folgende Regeln

erweitert werden:

- Sperren miissen immer in der Reihenfolge auf dem Pfad von der
Wurzel zum Teilbaum hin angefordert werden.

- Freigaben von Sperren sind nur in der umgekehrten Reihenfolge

zulassig.

- Bevor ein (Teil-) Objekt gesperrt wird, miissen vorher alle iiber-
geordneten Objekte geméafl der folgenden Tabelle gesperrt werden
(sofern sie es nicht schon sind):

Sperrmodus  fiir | erforderlicher Sperrmodus fiir
Teilobjekt iibergeordnete Objekte:

S (oder IS) IS (oder IX)

X (oder IX) IX

Beispiel: Die Folge der Sperreinheitstypen sei Tupel, Relation, Da-
tenbank. T1 will in Relation R ein Tupel t1 lesen, und T2 will in
Relation R ein Tupel t2 schreiben. Dann sind folgende Sperren in dieser

Reihenfolge anzufordern:

T1: sperre Datenbank
sperre Relation R
sperre Tupel t1

T2: sperre Datenbank
sperre Relation R
sperre Tupel t2

im Modus IS
im Modus IS
im Modus S

im Modus IX
im Modus IX
im Modus X

Wenn nun t1 # t2, so sind beide Transaktionen parallel ausfiihrbar,
denn die IX- und die IS-Sperre auf der Datenbank und der Relation R

sind vertraglich.
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Ein gewisser Nachteil von variabel groflen Sperreinheiten ist die
Vervielfachung der Zahl der Sperren, besonders wenn viele einzelne ele-
mentare Objekte gesperrt werden miissen. Warnsperren auf iibergeord-
neten Objekten diirfen analog zu Lesesperren nicht in der Sperrtabelle
“zusammengelegt” werden, wenn sie von verschiedenen Transaktionen
stammen (wegen der Korrektheit der Freigabe). Stammen sie von der
gleichen Transaktion, so kann diese mit einer einzigen Warnsperre fiir
mehrere gesperrte Teilobjekte auskommen, mufs aber bei der Freigabe
von Sperren vor EOT iiber diese Objekte Buch fithren, so daf letztlich
nur wenig gewonnen ist.

SIX-Sperren. Die beiden bisher vorhandenen Warn-Sperrmodi sind
bei einer hdufigen Form von Transaktionen noch nicht zufriedenstellend.
Diese Transaktionen

- lesen typischerweise ein ganzes Objekt (bzw. einen Teilbaum), z.B.
eine Relation, und

- schreiben nur einzelne Teilobjekte (bzw. Teile des Teilbaums), z.B.
einzelne Tupel.

Mit den vorhandenen Sperrmodi kénnen Sperren auf zwei Arten
gesetzt werden:

a. Das Gesamtobjekt wird exklusiv gesperrt (und damit implizit alle
seine Teilobjekte). Dies fithrt zu unnétigen Blockierungen.

b. Das Gesamtobjekt wird nur im IX-Modus gesperrt, die geschriebe-
nen Objekte im X-Modus, die anderen im S-Modus. Diese Vorge-
hensweise ist wegen der Vielzahl der S-Sperren zu aufwendig.

Wiinschenswert wére eigentlich eine S-Sperre auf dem Gesamtob-
jekt und X-Sperren auf den geschriebenen Teilobjekten. Fiir letztere
wiirden zwar zuséitzliche implizite S-Sperren existieren, diese wiirden
aber nicht weiter storen. Das Gesamtobjekt miifite S- und IX-gesperrt
werden. Eine Transaktion kann aber nur eine einzige Sperre auf einem

Objekt halten.



Sperrverfahren fiir Hierarchien von Sperreinheiten 105

Die Losung des Problems ist der SIX-Sperrmodus. Dieser vereinigt
genau die Zugriffsrechte des S- und IX-Modus.

Der SIX-Modus ist nur mit dem IS-Modus vertréglich. Wir erhalten
die folgende erweiterte Kompatibilitadtsmatrix:

Modus der Modus der
vorhandenen beantragten Sperre:
Sperre: S X IS X SIX
S + - + - -
X _ _ _ _ _
IS + - + + +
IX - - + + -
SIX - - + - -

Das Warnsperrenprotokoll mufs um folgende Regel erweitert werden:
Fiir eine SIX-Sperre miissen alle iibergeordneten Objekte mindestens
im IX-Modus gesperrt sein. Da der SIX-Modus alle Zugriffsrechte des
IX-Modus umfaifst, reicht er fiir die iibergeordneten Objekte ebenfalls
aus.

Die X-Sperren auf den Teilobjekten eines SIX-gesperrten Objektes
miissen natiirlich zusétzlich einzeln angefordert werden.

Als Beispiel betrachten wir eine Transaktion T3, die die Relati-
on R ganz liest und das Tupel t in R schreibt. Folgende Sperren sind
anzufordern:

T3: sperre Datenbank im Modus IX
sperre Relation R im Modus SIX
sperre Tupel t im Modus X

Wir haben nun insgesamt fiinf verschiedene Sperrmodi kennen-
gelernt, die verschiedene Zugriffsrechte fiir Inhaber gewéhren. Ein
Vergleich ergibt die in Bild gezeigte Struktur. Darin bedeutet je-
de Linie, dafs die Zugriffsrechte des unteren Sperrmodus in denen des
oberen enthalten sind. S- und IX-Sperren haben Zugriffsrechte, die
einander nicht implizieren.
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Sperrmodi fiir nicht— Sperrmodi fiir
elementare Objekte elementare Objekte
X X
SIX

S/ \ IX
W

Abbildung 4.2: Eine Hierarchie von Sperrmodi

Die oberen Sperren sind “strenger” bzw. “exklusiver”, die unteren
sind “schwacher”. Man kann immer eine strengere Sperre verwenden,
als unbedingt notwendig, ohne inkorrekte Verzahnungen zu riskieren.
Die Parallelitdat wird dadurch natiirlich unnétig eingeschrankt.

4.3 Halbgeordnete Objektmengen

Die variable Granularitit, wie sie bisher behandelt wurde, basierte
auf einer baumartigen Enthaltenseinsstruktur. Jedes Objekt (aufser
der Datenbank) ist in genau einem umgebenden Objekt als Teilobjekt
enthalten.

Diese Annahmen sind in vielen Féllen nicht zuléssig. Nehmen wir
z.B. folgendes an: Eine Datenbank wird in mehreren Dateien (oder
Partitionen 0.4.) gespeichert. Eine Datei enthélt mehrere Relationen
oder nur Teile von Relationen, eine Relation kann sich iiber mehrere
Dateien erstrecken. Ein Speichersatz enthélt genau ein Tupel. Sowohl
Dateien als auch Relationen sollen sperrbare Einheiten sein. Eine Da-
tei ist weder eine grofsere noch eine kleinere Einheit als eine Relation.
Die Menge der Objekte ist daher nur halbgeordnet (gleiches gilt fiir die
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beteiligten Objekttypen):

Objekttypen: Objekte (Sperrgranulate):
Datenbank Datenbank
Relation Datei "'Ri"' "'Dj
Tupel/Satz til ce tik .

Abbildung 4.3: Halbgeordnete Sperreinheiten

Die Menge der Objekte ist kein Baum mehr, aber immer noch halb-
geordnet mit der Datenbank als Wurzel; die Halbordnung ist wieder
die Relation “Teilobjekt” zwischen Objekten.

Das oben aufgestellte Grundprinzip des Sperrens bei variabler Gra-
nularitdt lautete: Wenn ein Objekt gesperrt ist, dann sind alle seine
Teilobjekte implizit im gleichen Modus gesperrt. Ziel war, implizite
Sperren nicht verwalten zu miissen. Das Protokoll erreichte dies: im-
plizite Sperren werden respektiert, ohne bei Sperrenanforderungen je
explizit “abgefragt” zu werden. Abgefragt werden nur die expliziten
Sperren bzw. die Warnsperren bei iibergeordneten Objekten. Implizite
Sperren konnen nicht abgefragt werden.

Das obige Grundprinzip und zugehorige Protokoll kann nicht direkt
auf halbgeordnete Objekttypen verallgemeinert werden. Nehmen wir
wieder die Objekttypen wie im letzten Beispiel an, ferner zwei Trans-
aktionen, die folgende Sperren geméf obigem Protokoll anfordern (und
auch erhalten):
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T1: sperre Datenbank im Modus IX
sperre Datei D im Modus IX
sperre Satz S im Modus X

T2: sperre Datenbank im Modus IS
sperre Relation R im Modus S

Fiir Satz S, der ein Tupel der Relation R enthalten mdége, hilt T1
eine explizite X-Sperre und T2 eine implizite S-Sperre. Ursache dieses
Fehlverhaltens ist, daft T1 nicht bei allen iibergeordneten Objekten von
Satz S Warnsperren hinterlassen hat. Wir miissen also das Protokoll
um folgende Regel erweitern:

Zusatzregel 1: Eine explizite Sperre darf erst dann angefordert wer-
den, wenn passende Warnsperren auf allen Pfaden von der Da-
tenbank zu dem betreffenden Objekt eingerichtet wurden.

Mit dieser Anderung hiitte T1 im obigen Beispiel zusétzlich eine
IX-Sperre auf der Relation R angefordert. Diese hétte die S-Sperre auf
R von T2 verhindert. Wenn umgekehrt zuerst T2 seine Sperren ver-
langt hatte und dann erst T1, hdtte die S-Sperre von T2 verhindert,
daf die IX-Sperre auf R fiir T1 eingerichtet worden wére.

Dennoch sind wir nicht fertig. Wir dndern T1 wie folgt:

T1: sperre Datenbank im Modus IX
sperre Datei D im Modus X

Der Satz S wird nun von T1 und T2 implizit gesperrt, aber in
unvertraglichen Sperrmodi.

Datei D und Relation R sind zwei Objekte, von denen keines Teil-
objekt des anderen ist, die aber gemeinsame Teilobjekte haben. Solche
Objektpaare nennen wir Nachbarn. Explizite Sperren auf Nachbarn
sind insofern problematisch, als die impliziten Sperren von gemeinsa-
men Teilobjekten selbst nach der Anderung des Protokolls unvertriglich
sein konnen. Daher benotigen wir die

Zusatzregel 2: Bei explizitem Sperren (von nichtelementaren Objek-
ten) miissen vorher alle Nachbarn geeignet gewarnt werden.
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In unserem Beispiel muf, bevor die Datei D gesperrt wird, auf jeder
Relation, die ganz oder teilweise in D enthalten ist, eine Warnsperre
im passenden Modus angefordert werden. T1 muf also konkret die Re-
lation R mindestens [X-sperren; hierdurch wird verhindert, dafs T2 sie
S-sperrt.

Die vorgeschlagene Zusatzregel 2 ist allerdings problematisch, wenn
D genau R enthélt (was héufig der Fall ist), also wenn die Nachbarn
(hier: D und R) die gleichen Teilobjekte haben. Wenn T1 einen der
Nachbarn X-sperrt, konnen auf dem anderen Nachbarn keine expliziten
Sperren fiir T2 mehr zugeteilt werden, denn vorher miifste T2 eine IS-
oder IX-Sperre auf dem X-gesperrten Nachbarn erhalten. Genausogut
konnte man alle Nachbarn fiir T1 im X-Modus sperren. Aus diesem
Grunde wahlen wir eine andere

Zusatzregel 2a: Wenn ein Objekt X-gesperrt wird, dann werden auch
alle Nachbarn X-gesperrt.

Im Vergleich zur ersten Version schrankt dies die Parallelitdt meist
nicht ein, liefert aber dem Inhaber der Sperren bessere Zugriffsmoglich-
keiten.

Zusatzregel 2a erlaubt es librigens, Zusatzregel 1 fiir S-Sperren zu
vereinfachen: es miissen nur noch auf irgendeinem Pfad von der Daten-
bank zum Objekt IS-Sperren eingerichtet werden. Bei S-Sperren sind
keine Warnungen bei den Nachbarn erforderlich: Andere S-Sperren sto-
ren nicht, eine X-Sperre auf einem Nachbarn kann bei beiden Versionen
der Zusatzregel 2 nicht eingerichtet werden.

Anders gesehen erzeugt eine X-Sperre auf einem Objekt nicht mehr
implizite X-Sperren auf seinen Teilobjekten. Ein Objekt ist nur dann
implizit X-gesperrt, wenn alle seine direkt iibergeordneten Objekte
(implizit oder explizit) X-gesperrt sind.

Dagegen ist ein Objekt implizit S-gesperrt, wenn eines seiner iiber-
geordneten Objekte explizit S-gesperrt ist (oder X-gesperrt, denn X-
Sperren implizieren S-Sperren, oder SIX-gesperrt).

Damit haben wir ein auf halbgeordnete Objektmengen werallge-
meinertes Grundprinzip der variablen Granularitat erhalten; die frii-
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here Form ist ein Spezialfall der neuen Form. Mit diesem verdnderten
Grundprinzip kdnnen wir die erforderlichen Ergénzungen zum 2-Phasen-
Protokoll so zusammenfassen:

Warnsperrenprotokoll fiir halbgeordnete Objektmengen: Ne-
ben der 2-Phasen-Regel gelten folgende Regeln:

- Ein Objekt kann erst dann S- (oder IS-) gesperrt werden, wenn al-
le Objekte auf irgendeinem Pfad bis zur Wurzel des Objektbaumes,
also der Datenbank, im IS-Modus oder strenger gesperrt sind.

- Ein Objekt kann erst dann IX-, SIX- oder X-gesperrt werden, nach-
dem alle Objekte auf allen Pfaden zur Wurzel im IX-Modus oder
strenger gesperrt sind.

- Freigaben von Sperren sind nur moglich, wenn keine (expliziten)
Sperren auf Teilobjekten mehr gehalten werden.

Fine X-Sperrung eines Objekts ist nur sinnvoll, wenn alle seine
Nachbarn ebenfalls X-gesperrt sind. Man konnte dies daher als weitere
Regel zum Protokoll hinzunehmen.

Eine Verallgemeinerung von Warnsperren fiir nichtelementare Ob-
jekte, unter anderem auf sogenannte Update-Sperren, sowie weitere
Varianten zugehoriger Protokolle finden sich in [Ko83].

Glossar

Granularitidt (granularity): Feinheit, mit der die gesamte Datenbank in
sperrbare Einheiten zerlegt ist

implizite Sperre: sind an Sperreinheiten in einer Hierarchie von Sperrein-
heiten impliziert durch eine explizite Sperre an einer dufteren Sperrein-
heit

Nachbarn: (in einer Hierarchie von Sperreinheiten) Sperreinheiten, von de-
nen keines Teil des anderen ist, die aber gemeinsame Untereinheiten
haben

Warnsperre (intention lock): Anzeige, daft (potentiell) ein Teilobjekt des

Objekts gesperrt ist; impliziert keine Zugriffsrechte auf dem ganzen
Objekt
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5.1 Einfiihrung

Die gingigen Concurrency-Control- (CC-) Verfahren basieren auf ei-
nem “syntaktischen” Begriff Konflikt: Es wird nur unterschieden, ob
Objekte geschrieben oder nur gelesen werden, von weitergehenden
Details der Zugriffsoperationen wird abstrahiert. Bei den Sperrver-
fahren (s. Lehrmodul (3)) &ufert sich dies darin, daf nur Lese- und
Schreibsperren unterschieden werden. Auch theoretische Analysen des
Serialisierbarkeitsproblems fithren zu der Erkenntnis, daf man i.a. Kor-
rektheitsbegriffe auf Basis des syntaktischen Konfliktbegriffs verwenden
mufs (s. Lehrmodul , konkret mufs ein CC-Verfahren wenigstens die
cp-Serialisierbarkeit realisieren. Ein Ablauf ist cp-serialisierbar, wenn
beim Serialisieren keine in Konflikt stehenden Ereignisse vertauscht
werden. Wiirde man in Konflikt stehende Ereignisse vertauschen, wiir-
de die Sicht der betroffenen Transaktionen oder der Endzustand der
betroffenen Objekte verdndert werden.

Manchmal kennt man die Semantik von Aktionen recht genau und
mochte diese Kenntnisse dahingehend ausnutzen, die Parallelitat der
Transaktionsausfithrungen zu erhéhen. Die Anwendungsbeispiele kom-
men nicht nur aus klassischen Datenbankanwendungen, sondern auch
aus verteilten Betriebssystemen bzw. allgemeiner verteilten, parallel be-
nutzbaren Objektsystemen, wo z.B. Datentypen wie Listen oder Mengen
auftreten.

In vielen Fallen scheint die Ausnutzung semantischer Eigenschaf-
ten (zumindest auf den ersten Blick) relativ einfach moglich zu sein.
Ein Beispiel: Wir nehmen an, zwei Umbuchungen seien wie in Bild
[5.1] angegeben verzahnt. Wir benutzen eine tabellenférmige Notation
fir Ablaufe; X und Y seien lokalisierte Objekte, “X:=X+a” steht als
Abkiirzung fiir “u:=X; u:=u+a; X:=u”, worin u eine lokale Variable sei.

Bei diesem Ablauf liest T2 einen ungesicherten Wert von T1, bei-
de Transaktionen erhalten eine inkonsistente Sicht der Datenbank, und
dennoch wird man ihn als “korrekt” empfinden, denn die Umbuchun-
gen werden korrekt durchgefiihrt. Im néchsten Abschnitt wollen wir
zunéchst kldren, in welchem Sinne dieser Ablauf korrekt ist, um dann
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T1 T2 Werte von
X Y
1000 | 500
X:=X-500 500
Y:=Y-300 200
Y:=Y+500 700
X:=X+300 | 800

Abbildung 5.1: Verzahnte Ausfiihrung zweier Umbuchungen

im iiberndchsten Abschnitt konkrete Sperrverfahren zu entwickeln.

5.2 Modifikationen

5.2.1 Definition

Daf man den oben gezeigten Ablauf als “korrekt” empfindet, liegt u.a.
an der Art, wie die Objekte gelesen und zuriickgeschrieben werden.
Wesentlich sind folgende Merkmale:

1. Die Verdnderungen an den Datenbank-Objekten, also das Lesen
des alten Inhalts, Berechnen und zuriickschreiben des neuen Inhalts
(“X:=X+a”) sind atomar, d.h. das verdnderte Datenbank-Objekt
wird zwischenzeitlich nicht von anderen Transaktionen gelesen oder
verdndert. Wir nennen eine solche Veranderung eine Modifikation.

Wir fassen Modifikationen als eine dritte Art von Aktionen auf
(neben Lese- und Schreibaktionen).

Im Gegensatz zu konventionellen Aktionen sind Modifikationen
gef. keine Elementaroperation des jeweiligen Datenbankmodells, d.h.
sie sind applikationsspezifisch und oberhalb des APIs der Datenbank
individuell zu programmieren, genauso wie Transaktionen. Man
kann sie daher auch “Subtransaktionen” nennen.

2. Gewisse Integritétstests miissen innerhalb der Modifikationen durch-
gefithrt werden. In unserem obigen Beispiel kdnnte es einen unteren
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Grenzwert fiir den Kontostand geben. Da der Wert des Objekts
bei der Riickkehr zur aufrufenden Transaktion schon veréndert ist,
kommt ein anschlieffender Test innerhalb der Transaktion schon zu
spat. Das Ergebnis von Integritatstests wird durch einen Fehlercode
an die aufrufende Transaktion mitgeteilt.

3. Die innerhalb einer Modifikation gelesenen Werte zédhlen nicht zur
Sicht einer Transaktion. Typischerweise, so auch im obigen Beispiel,
werden sie nur innerhalb dieser Modifikation benutzt, also nicht
direkt oder in transformierter Form an den Benutzer weitergege-
ben oder in ein anderes Objekt geschrieben. In vielen Fillen liefern
Modifikationen dennoch einen Wert an die aufrufende Transaktion
ab, z.B. einen Fehlercode. Dieser zéhlt (neben den Werten, die bei
normalen Lese-Aktionen gelesen werden) zur Sicht der Transaktion.

5.2.2 Semantische Konfliktfreiheit von Modifikationen

Das Modifikationskonzept allein erkldrt noch nicht, warum der obige
Ablauf “korrekt” sein soll. Er ist nicht cp-serialisierbar, sogar nicht
einmal Sicht-serialisierbar (vgl. [8.5.1)). Diese Korrektheitsbegriffe sind
hier unnétig strenﬂ da sie die vollstdndigen Sichten beriicksichtigen,
wahrend tatséchlich nur die reduzierten Sichten relevant sind.

Sofern man die Semantik der Rechenoperationen aufser Betracht
lafst, ist der obige Ablauf auch nicht Endzustands-serialisierbar (s.
Abschnitt . Man findet leicht Interpretationen (also Semanti-
ken der Datentypen und Operationen), bei denen der Endzustand
von X und Y im obigen Beispiel mit keinem der Endzusténde {iber-
einstimmt, die bei den beiden seriellen Abldufen entstehen. Bei der
Endzustands-Serialisierbarkeit werden beliebig “ungiinstige” Interpre-
tationen beriicksichtigt, wiahrend wir oben wissen, daf eine “gilinstige”
Interpretation vorliegt.

Giinstig ist hier, daf die Modifikationen in einem gewissen Sinn
kommutieren. Um diesen Begriff zu préazisieren, fassen wir eine Modifi-
kation, die oben als Algorithmus eingefiihrt wurde, stattdessen als eine

12Wobei wir sie in kanonischer Weise auf das n-Schritt-Modell fiir Transaktionen
erweitern konnten.
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Funktion auf dem Wertebereich des modifizierten Datenbank-Objektes
auf. Der Hintereinanderausfiithrung von Modifikationen entspricht die
Komposition der Funktionen.

So wird im obigen Beispiel zunachst die Modifikation “Erniedrige
um 500”7 auf X ausgefiihrt, danach “Erhéhe um 300“. Die entsprechen-
den Funktionen sind z — x — 500 und z — x 4 300; ihre Komposition
ist x — o — 200. Diese Funktion l&ft sich sogar direkt durch eine Mo-
difikation erzeugen, ndmlich “Erniedrige um 200”; notwendig ist dies
aber nicht.

Das entscheidende Merkmal des Konfliktbegriffs ist folgendes: Wenn
zwei Ereignisse nicht in Konflikt stehen, darf ihre Reihenfolge vertauscht
werden, ohne daf die Vertauschung Einflut hat auf

1. den Endzustand der betroffenen Objekte
2. die Sichten der beiden beteiligten Transaktionen.

Zwei derartige Ereignisse nennen wir semantisch konfliktfrei.

Die bisherige Definition des Konfliktbegriffs war insofern syntaktisch,
als sie sich nur auf die Identitdt von Objekten und die Unterscheidung in
verdndernde und nicht verédndernde Zugriffe bezog, also Merkmale, die
auf dem syntaktischen Niveau angesiedelt sind. Die syntaktische Kon-
fliktfreiheit ist hinreichend, aber nicht notwendig fiir die semantische
Konfliktfreiheit.

Offensichtlich stehen Modifikationen i.d.R. in Konflikt mit Lese-
und Schreibereignissen.

5.2.3 Sperrmodi fiir Modifikationen

Wir kénnen semantisch konfliktfreie Aktionen genauso behandeln wie
herkémmlich konfliktfreie Aktionen, sowohl bei den Korrektheitsbegrif-
fen fiir Logs wie auch bei Sperrverfahren.

Wenn eine Transaktion eine Sperre fiir ein Objekt hélt und so-
mit das Recht hat, gewisse Aktionen auszufiihren, kénnen wir dies so
interpretieren, daft wahrend der Sperrzeiten nur konfliktfreie Aktio-
nen anderer Transaktionen auf diesem Objekt eintreten diirfen. Fiir
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Modifikationen gilt dies analog. Im einfachsten Fall gehort zu einer
Modifikation M ein eigener Sperrmodus. Dieser ist kompatibel mit sol-
chen Sperrmodi, die nur das Recht zu Ausfithrung solcher Aktionen
implizieren, die mit M nicht in Konflikt stehen.

Allgemeiner definieren wir zwei Sperrmodi als kompatibel, wenn
jede der beim ersten Sperrmodus zuldssigen Aktionen mit jeder beim
zweiten Sperrmodus zuléssigen Aktionen (auf dem gleichen Objekt) se-
mantisch konfliktfrei ist. Die bisherige Definition der Vertraglichkeit
von Lese- und Schreibsperren ist ein Sonderfall dieser allgemeineren
Definition]

Im obigen Beispiel ergeben sich folgende Vertraglichkeiten, wobei
die {iblichen Modi S und X hinzugenommen wurden:

vorhandene beantragte Sperre:

Sperre: S | X | “+300” | “-300” | “+500” | “-500”
S + - - - - -

X B , - , ,
“1300” S + + +
“-300” - - + + -+ +
“1500” o - + +
“-500” - - + + + +

5.2.4 Undo von Modifikationen

Das Undo einer Aktion wird iiblicherweise durch Riickschreiben des
vorher vorhandenen Werts realisiert. Da ein Objekt von mehreren
gleichzeitig aktiven Transaktionen verdndert werden kann, wiirden beim
Riickschreiben des alten Werts anléfslich des Rollbacks einer Trans-
aktion auch zwischenzeitliche Anderungen anderer, eventuell bereits
abgeschlossener Transaktionen verloren gehen.

Konventionelle Sperrprotokolle halten die Isolation ein: es werden
keine ungesicherten Werte gelesen. Die Isolation mufs bei Modifikationen

13Die Konstruktion von Update- und Warnsperrmodi kann ebenfalls auf beliebige
Basis-Sperrmodi verallgemeinert werden, s. [Ko83]).



Semantikgestiitzte Concurrency-Control-Verfahren 117

aufgegeben werden, wenn man mit ihnen iiberhaupt einen Paralleli-
tatsgewinn erzielen will. Hierdurch entsteht wieder das Problem der
Rollbackfortpflanzung.

Zur Losung dieses Problems benutzt man ein anderes (Riickwérts-)
Recovery-Prinzip, ndmlich Kompensation. Zu jeder Modifikation wird
eine inverse Modifikation (kurz: Invertierung) vorgesehen, welche
vom Programmierer der Modifikation zu liefern ist. Hieraus resultiert,
daf fiir Modifikationen spezielle Eintrdge im Log vorgesehen werden
miissen und dafs die inversen Modifikationen jederzeit dem Recovery-
Manager in einer Bibliothek zur Verfiigung stehen miissen.

Sofern ein Objekt innerhalb einer Transaktion mehrfach modifiziert
wurde, miissen die Invertierungen in umgekehrter Reihenfolge durch-
gefiihrt werden, sofern sie nicht semantisch konfliktfrei miteinander
sind.

FEine zuriickgesetzte Transaktion wird durch die Invertierungen ge-
danklich fortgesetzt, bis sie am Ende den Effekt Null hat. Hieraus
folgt:

- Sperren fiir Modifikationen diirfen nicht vor Commit freigegeben
Werdenlﬂ. Damit die entstehenden Logs korrekt sind, miissen die
Invertierungen nadmlich konfliktfrei in die Verarbeitungsphase der
Transaktion verschoben werden kénnen.

- Die Invertierung zu einer Modifikation M mufs mit allen Modifika-
tionen konfliktfrei sein, mit denen M konfliktfrei ist bzw. die beim
zu M gehorigen Sperrmodus fiir andere Transaktionen aufgerufen
werden diirfen.

Wir nennen daher zwei Modifikationen nur dann konfliktfrei, wenn
zuséatzlich jede Modifikation mit der Invertierung der anderen und die
beiden Invertierungen zueinander konfliktfrei sind.

14Bei Sperren fiir konventionelle Aktionen ist dies im Rahmen des 2-Phasen-
Protokolls im Prinzip erlaubt, wegen der Fortpflanzung von Rollback ist jedoch
generell davon abzuraten.
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Die Verwendung des Kompensationsprinzips fithrt zu weiteren Pro-
blemen beim Neustart nach Systemfehlern, die wir hier nicht ndher
diskutieren.

5.2.5 Atomaritat von Modifikationen

Wir hatten oben vereinbart, Modifikationen als eine dritte Art von
Aktionen aufzufassen. Aktionen miissen die gleichen Atomaritéatseigen-
schaften erfiillen wie Transaktionen, ndmlich Fehler-Atomaritat und
Serialisierbarkeit (bzw. funktionale Atomaritét).

Ein Unterschied von Modifikationen zu Lese- oder Schreibaktio-
nen ist, dafs letztere durch das DBMS implementiert sind, wahrend
Modifikationen ggf. vom Anwender zu implementieren sind.

Bei der Realisierung der funktionalen Atomaritét ist zu bedenken,
daft Modifikationen typischerweise kurz sind und nur ein einziges Objekt
betreffen. Durch komplizierte Protokolle ist daher nur wenig zu gewin-
nen; wir gehen davon aus, dafs das modifizierte Objekt wechselseitig
ausgeschlossen benutzt wird.

Beziiglich der Fehler-Atomaritat gelten im Prinzip die gleichen
Uberlegungen wie fiir Transaktionen. Ursachen fiir den Abbruch einer
Modifikation kénnen sein:

- unbeabsichtigte Laufzeitfehler

- programmiertes Rollback nach einem Integritatstest mit negativem
Ausgang. Dies kann, mufs aber nicht bedeuten, daft auch die zuge-
horige Transaktion abbricht. Dies wird innerhalb der Transaktion
anhand des von der Modifikation zuriickgegebenen Fehlercodes ent-
schieden.

- die zugehorige Transaktion wird aus dufieren Griinden zuriickgesetzt.

Diese Fehler treten innerhalb der Modifikation auf, d.h. zwischen
dem Lesen des Objekts und dem Zuriickschreiben des neuen Inhalts.
Fiir das Rollback einer Modifikation kénnen im Prinzip die gleichen
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Techniken angewandt werden wie fiir Transaktionen"]

5.3 Parametrisierte Modifikationen

5.3.1 Definition

Bei den Modifikationen in den obigen Beispielen wurde stets um einen
festen Wert erhoht oder erniedrigt. Programmtechnisch wird man die-
sen Wert natiirlich als Parameter iibergeben, d.h. es handelt sich um
parametrisierte Modifikationen. Diese entsprechen Funktionalen,
durch Einsetzen eines zuléssigen Parameters ergibt sich eine Modifikati-
on bzw. eine Funktion. Es kénnen auch mehrere Parameter vorhanden
sein, so dafs man ein zuléssiges Tupel von Parametern einsetzen miifs-
te. Die Menge aller zuléssigen Parameterbelegungen definiert die zu
einer parametrisierten Modifikation gehorige Menge von Mo-
difikationen.

Beispiele von parametrisierten Modifikationen, die oben auftraten,
sind “Erhdhe um ...” und “Erniedrige um ...”, kurz incr() und decr().

Diesen Funktionalen entsprechen numerische Operatoren. Deren
Kommutativitdt impliziert sofort, daft Modifikationen bei beliebigen
Parameterwerten semantisch konfliktfrei sind (Probleme, die bzgl. Kom-
mutativitidt durch Bereichsiiberlauf verursacht werden, behandeln wir
spéter), denn fiir alle Parameterwerte a, b gilt (* steht fiir Komposition):

incr(a) * incr(b) =x+— (x +a) + b
=x — (x + b) + a = incr(b) * incr(a)

“Einfache” Modifikationen fassen wir i.f. als Sonderfall von parame-
trisierten auf. Die “Menge von zugehorigen Modifikationen” besteht nur
aus ihr selbst.

15Fiir die Invertierung von Modifikationen miissen hingegen spezielle Recovery-
Mechanismen vorgesehen werden.
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5.3.2 Vollstiandige Konfliktfreiheit

Durch eine parametrisierte Modifikation wird i.a. eine so grofse Menge
von zugehdrigen Modifikationen definiert, man man nicht mehr sinnvoll
nach der oben vorgestellten Methode verfahren kann, jeder Modifikation
einen eigenen Sperrmodus zuzuordnen. Wie eben am Beispiel “incr()”
gezeigt wurde, sind sowieso alle zugehorigen Modifikationen paarweise
semantisch konfliktfrei, so dafs man offensichtlich mit einem einzigen
Sperrmodus auskdme. Dies gilt sogar dann noch, wenn man zusétz-
lich alle Modifikationen hinzunimmt, die zu “decr()” gehoéren. Diese
Gegebenheit lafst sich wie folgt formaler beschreiben:

Sei PM eine Menge von parametrisierten (und “einfachen”) Modi-
fikationen. Wir bilden die Gesamtmenge aller zugehorigen Modifika-
tionen. Wenn in dieser Gesamtmenge alle Modifikationen paarweise
konfliktfrei sind, dann heift PM vollstdndig (semantisch) konflikt-
frei.

Offensichtlich reicht fiir eine Menge vollstdndig konfliktfreier para-
metrisierter Modifikationen ein einziger Sperrmodus aus. Eine Sperre
in diesem Modus berechtigt dazu, auf dem jeweiligen Objekt beliebige
Modifikationen aus dieser Menge auszufithren. Der Modus ist mit sich
selbst vertraglich.

Im obigen Beispiel kénnen wir also fiir “incr()” und “decr()” einen
einzigen Sperrmodus “incr” vergeben. Wir fiigen noch einen weiteren
Sperrmodus “mult” hinzu, der fiir Multiplikationen oder Divisionen
steht. Die Vertraglichkeitsmatrix ist:

vorhandene | beantragte Sperre:
Sperre: S | X | incr | mult
S + | - - -
X - - - -
incr - | - + -
mult - - - +

Eine Sperre im Modus “incr” berechtigt nun dazu, beliebig viele
Betridge zu einem Objekt hinzuzuaddieren.
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In dem Fall, daf man innerhalb der gleichen Transaktion dieses Ob-
jekt aufserdem mit einem Faktor multiplizieren will, benétigt man einen
Sperrmodus, der die Zugriffsrechte von “incr” und “mult” vereinigt. Ein
Verfahren zur Konstruktion derartiger Kombinations-Sperrmodi ist in
[Ko83] fiir die normalen Sperrmodi vorgestellt worden; es kann im Prin-
zip auf beliebige Arten von Sperrmodi verallgemeinert werden. Es stellt
sich allerdings die Frage, unter welchen Randbedingungen so komple-
xe Mengen von Sperrmodi und zugehorigen Kompatibilitdtstest sowie
Hoherstufungsregeln noch sinnvoll sind.

5.4 Bereichsgrenzen

Bei der Feststellung, daf die beiden Modifikationen im obigen Beispiel
semantisch konfliktfrei sind, haben wir ein Problem ausgeklammert:
nach der ersten Modifikation konnte ein Bereichsiiberlauf eintreten.

Hierzu ein Beispiel: das verdnderte Objekt stellt ein Konto, einem
Lagerbestand o0.4. dar, der Stand darf nicht unter 0 fallen, anfangs sei
der Stand 300. Nun wollen zwei Transaktionen jeweils 200 Einheiten
abbuchen. Bei der zweiten Abbuchung wird die Bereichsgrenze unter-
schritten, was durch einen Integritétstest innerhalb der Modifikation
festgestellt wird. Die Modifikation wird abgebrochen und zuriickgesetzt.
Die aufrufende Transaktion erhéilt einen entsprechenden Fehlercode als
Ergebnis. Dieser Fehlercode zéhlt zur Sicht der Transaktionen; er wird
benutzt, um iiber das weitere Vorgehen in der Transaktion zu entschei-
den, z.B., ob die Transaktion ebenfalls abgebrochen werden soll. Die
Sicht der Transaktion und der Endzustand des modifizierten Objekts
sind also durch die Reihenfolgevertauschung verdndert worden!

In vielen Fillen wird nach einer Bereichsiiberschreitung die Trans-
aktion ebenfalls abgebrochen werden; man kann sich dann auf den
Standpunkt stellen, daf die Sicht der Transaktion dann ohnehin eine
Rolle gespielt hat, das Risiko des Abbruchs der Transaktion bestand
auf jeden Fall und der Abbruch war somit ein “korrekter” Ausgang der
Transaktion.
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5.4.1 Inkonsistente Zwischenzustande

Das folgende Beispiel zeigt allerdings, dals die logische Atomaritét
dennoch verloren gehen kann: zwei Transaktionen soll zwei Teilbetra-
ge von zwei Konten abbuchen und die Summe einem dritten Konto
gutschreiben. Transaktion T1 wiirde die Sequenz X:=X-200; Y:=Y-
200; Z:=7-+400 ausfihren, T2 die Sequenz Y:=Y-200; X:=X-200;
U:=U+400. Innerhalb jeder Modifikation “-200” wird getestet, ob der
Wert negativ werden wiirde; falls ja, wird die Modifikation abgebrochen.
Die Transaktion 16st darauthin ein Rollback aus.

Nehmen wir an, die Konten X und Y enthalten beide anfangs 300.
Dann wiirde bei serieller Ausfiihrung genau eine der beiden Transaktio-
nen erfolgreich ausgefiihrt werden, die andere nicht mehr. Im folgenden
Ablauf wird aber keine Transaktion erfolgreich ausgefiihrt:

T1 T2 Werte von Fehler
X Y
300 300
X:=X-200 100
Y:=Y-200 100
Y:=Y-200 (-1007?7) | Y <O
100
X:=X-200 (-10077) X <0
100
Rollback
(X:=X+200) 300
Rollback
(Y:=Y+200) 300

Die Ursache des Problems im vorigen Beispiel liegt in folgendem:
nach den beiden ersten Rechenschritten haben die Daten einen tem-
poraren Zustand erreicht, den man als inkonsistent bezeichnen kann.
Er wiirde bei einer seriellen Ausfiihrung nicht erreicht und liegt sozu-
sagen ‘“zu nahe” an den Bereichsgrenzen, er manifestiert sich in Form



Semantikgestiitzte Concurrency-Control-Verfahren 123

von iiberfliissigen Fehlermeldungen bzw. Rollbacks. Man kann auf das
Problem unterschiedlich reagieren:

1. Man kann solche Abldufe verhindern: Dann sind allerdings kompli-
zierte Algorithmen zu deren Erkennung erforderlich (s.u.), die u.U.
die Absicht, durch Modifikationen die Performance des DBMS zu
verbessern, durchkreuzen.

2. Man kann solche Abldufe dulden: Dann verzichtet man auf die
vollstdndige Atomaritiat, man toleriert die (seltenen) Abweichun-
gen, sofern nur geringe Folgeschdden auftreten. Die Vorstellung ist
typischerweise, daf aus Sicht jeder einzelnen Transaktion der erfolg-
lose Ausgang ein im Prinzip denkbares, also korrektes Ergebnis war
und dafs der Benutzer eine erfolglose Transaktion spéter und einmal
wiederholen kann.

5.4.2 TUnsichere Zwischenzustande und inverse Modifi-
kationen

Bereichsgrenzen werfen zusétzliche Probleme bei den inversen Modifi-
kationen auf, die im Rahmen eines Rollbacks fillig werden. Betrachten
wir hierzu folgendes Beispiel: Ein Konto X hat einen Stand von 200
und darf nicht negativ werden; Transaktion T1 erhoht das Konto um
500 Einheiten und fithrt danach weitere Aktionen auf anderen Objek-
ten aus, die zu einem Rollback fiihren; Transaktion T2 vermindert das
Konto um 400 Einheiten. Unterstellt sei folgender Ablauf:

T1 T2 Werte von X | Fehler
200
X:=X+500 700
X:=X-400 300
Rollback
(X:=X-500) -20077 | X<0o !

Die im Rahmen des Rollbacks von T1 erforderliche inverse Modi-
fikation X:=X-500 wiirde zu einer Uberschreitung der Bereichsgrenze
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fihren! Verursacht wird das Problem dadurch, daf T2 auf einem
unsicheren Wert gearbeitet hat. T2 hétte an dieser Stelle gar nicht
ausgefithrt werden diirfen, denn T2 ist im gegebenen Zustand nicht
semantisch konfliktfrei mit der inversen Modifikation zu X:=X-500.
Anders gesehen hatte bei der Ausfiihrung von T2 X zwar den Wert 700,
und bei diesem Wert war die Bereichsgrenzen noch weit genug entfernt,
aber es war ein Rollback von T1 méglich, wonach X=200 gewesen wére,
und in diesem Zustand war T2 nicht mehr erfolgreich ausfithrbar.

Allgemeiner gesehen stellt sich das Problem folgendermafsen dar: Ein
Wert kann unsicher sein, weil mehrere nicht abgeschlossene Transaktio-
nen Modifikationen auf ihm ausgefiihrt haben. Jede der Transaktionen
kann unabhéngig von den anderen zuriickgesetzt werden; bei n Trans-
aktionen bestehen somit 2™ Moglichkeiten, dafs eine Teilmenge der
Transaktionen zuriickgesetzt wird. Jede Teilmenge entspricht einem
bestimmten Wert des Objekts, der bei Riicksetzung dieser Transaktio-
nen entstehen wiirde. Eine Transaktion darf nur dann ausgefiihrt (bzw.
die entsprechende beantragte Sperre zugeteilt) werden, wenn sie bei
allen Werten erfolgreich ausgefiihrt werden kannﬁ.

Wegen der kombinatorischen Explosion der Zahl der Teilmengen ist
es praktisch nahezu ausgeschlossen, ab einem Parallelitdtsgrad von ca. 5
alle Werte tatséchlich einzeln zu berechnen. Ein noch halbwegs effizient
realisierbares Verfahren ist die nachfolgend beschriebene Uberwachung
von Unsicherheitsbereichen.

5.4.3 Uberwachung von Unsicherheitsbereichen

Das folgende Verfahren ist nur bei linear geordneten Wertebereichen
anwendbar, bei denen sich die Bereichsgrenzen einfach als Intervall (mi-
nimaler und maximaler Wert des Objekts) ausdriicken lassen. In der
Praxis kommen wohl nur numerische Wertebereiche und Modifikationen
wie incr() und decr() infrage, von denen wir i.f. auch ausgehen.

Die Idee des Verfahrens besteht darin, daft man gar nicht alle Teil-

16 Analog kann man dies auch fiir nicht erfolgreiche Ausfiihrungen definieren,
an diesen ist man i.a. aber nicht interessiert, so dafs wir diesen Fall nicht weiter
betrachten.
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mengen von Riicksetzungen zu berechnen braucht, sondern sich wegen
der linearen Ordnung auf den ungiinstigsten Fall beschréanken kann.
Dieser ungiinstigste Fall sieht wie folgt aus:

- bei einer Inkrementierung:
fiir die obere Grenze: kein Rollback
fir die untere Grenze: Rollback

- bei einer Dekrementierung;:
fiir die obere Grenze: Rollback

fir die untere Grenze: kein Rollback

Zu einem numerischen Objekt X seien deltaMin und deltaMax
die Differenzen zu den Werten von X, die infolge von Riicksetzungen
im ungiinstigsten Fall eintreten konnen. Die beiden Werte stellen den
Unsicherheitsbereichen nach oben bzw. unten dar und werden wie folgt
berechnet:

- bei einer Inkrementierung incr(a) (a>0):
deltaMax bleibt unverdndert
deltaMin := deltaMin + a

- bei einer Dekrementierung decr(a) (a>0):
deltaMax := deltaMax + a
deltaMin bleibt unverédndert

Sobald eine Transaktion endet (Commit oder Rollback), werden fiir
alle von dieser Transaktion durchgefiihrten Modifizierungen die vorste-
henden Anderungen von deltaMax bzw. deltaMin wieder riickgingig
gemacht.

Seien XMin und XMax die minimal bzw. maximal fiir X zuléssigen
Werte. Zugelassen wird incr(a) nur noch dann, wenn

X + deltaMax + a < XMax
ist. Analog dazu wird decr(a) nur noch dann, wenn
X - deltaMin - a > XMin

ist.
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5.5 Konfliktfreiheit mit Parametereinschran-
kungen

Das folgende Beispiel zeigt zwei parametrisierte Modifikationen, die
nicht fir alle Parameterwerte semantisch konfliktfreie Modifikationen
ergeben: Wertebereich seien Mengen iiber einer Basismenge (z.B. set
of char), Funktionale sind das Hinzufligen eines Elements (oder einer
Menge) zu einer Menge und das Wegnehmen im Sinne der unsymmetri-
schen Differenz. Unter der Bedingung, dafs als Parameter verschiedene
Elemente (bzw. disjunkte Mengen) verwendet werden, sind die beiden
entstehenden Modifikationen semantisch konfliktfrei, sonst nicht.

Fiir eine genauere Definition dieses Sachverhalts bilden wir wieder
zu einer gegebenen Menge PM von (parametrisierten) Modifikationen
die Gesamtmenge der zugehorigen Modifikationen. Wenn sich eine
Menge von Paaren von konfliktfreier Modifikationen aus dieser Gesamt-
menge durch eine Bedingung an die Parameter, die in den beteiligten
Modifikationen gelten, angeben laft, dann heift PM (semantisch)
konfliktfrei mit Parametereinschrankungen.

Im obigen Beispiel bestand PM aus “einfligen(x)” und “ausfiigen(y)”,
die Parametereinschrankung war x # vy.

Die Menge der Paare in der obigen Definition sollte eine sinnvolle
Grofse haben, also in der gleichen Grofenordnung wie das Quadrat der
Grofe der Gesamtmenge der Modifikationen liegen; letztlich ist diese
Bewertung etwas subjektiv und auch von der Haufigkeit des Auftre-
tens einzelner Parameter abhéngig. Als Negativbeispiel sei genannt:
incr(x) und mult(y) sind mit der Parametereinschrankung x=0 oder
y=1 konfliktfrei.

Finheitliche Sperrmodi fiir die Gesamtmenge von Modifikationen
sind nun leider nicht mehr anwendbar. Wir miissen daher zu modifika-
tionsbezogenen Sperrmodi zuriickkehren. (In gewissen Fillen kann die
Zahl der Sperrmodi aber verringert werden, indem man gleichwertige
Modi geschickt zusammenfafst.) In der Kompatibilitdtsmatrix notie-
ren wir anstelle von + oder - die Bedingung, die die Parameter der
Modifikationen erfiillen miissen.
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vorhandene beantragte Sperre:
Sperre: S | X | insert(a) | remove(b)
S + | - - -

X - - B, B,
insert(c) - | - + b#c
remove(d) - | - a#d +

Beispielsweise darf eine Sperre in Modus “remove(x)” nicht zuge-
teilt werden, solange eine Sperre im Modus insert(x) fiir diese Menge
besteht.

Die Realisierung solcher Sperren erfordert flexiblere Sperroperatio-
nen als bisher; genauer miissen neben den bisherigen Sperrmodi (S,
X, IS, ...) Darstellungen fiir alle Modifikationen incl. Parameterwer-
te verarbeitet werden konnen. Hierzu miissen die Datenstrukturen in
einer Sperrtabelle erweitert werden. Die Kompatibilitdt von Sperren
mufs durch spezielle Algorithmen festgestellt werden, die vom Benutzer
(bzw. dem Programmierer der Modifikationen) zu liefern sind. Dieser
Algorithmus bendtigt als Eingabedaten die Namen der Modifikationen
und ggf. deren Parameter. Daher bietet es sich an, diese Angaben di-
rekt in der Sperrtabelle zu speichern. Die Sperroperation hitte dann
drei Parameter:

1. Objektidentifikation
2. Identifikation der Modifikation
3. ggf. Parameter der Modifikation

Derartige dufere Eingriffe in die Sperrenverwaltung werden in den
meisten Féllen vollig undenkbar sein; selbst wenn sie in einem speziel-
len Fall zuléssig sind, bleibt das Effizienzproblem: Die Sperroperation
darf trotz der deutlich hoheren Flexibilitdt nicht wesentlich ineffizien-
ter werden, sonst wird je nach den Umstédnden insgesamt kein Gewinn
an Performance durch diese Sperrmodi erzielt.
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5.6 Konfliktfreiheit mit Objektzustandsein-
schrankungen

Beim letzten Beispiel hing die semantische Konfliktfreiheit zweier pa-
rametrisierter Modifikationen von den Parametern ab; im néchsten
Beispiel wird sie statt dessen vom Zustand des modifizierten Objekts
abhingen. Der Typ des Objekts sei hier eine (Warte-) Schlange iiber
irgendeinem Basistyp; wir betrachten nur die Operationen:

append(x)
ein Element mit Inhalt x hinten an die Schlange anhéngen

remove():x

eine Element vorne entnehmen; x ist Riickgabewert. Ist die
Schlange leer, wird ein Fehlercode zuriickgegeben.

Zwei append-Operationen sind nicht konfliktfrei, da die Reihenfolge
der Anfligungen relevant ist. Zwei remove-Operationen sind ebenfalls
nicht konfliktfrei, da i.a. verschiedene Werte in den Elementen der
Schlange enthalten sind und der gelesene Wert bei remove zur Sicht
dieser Operation zihlt!

Je eine append- und remove-Operation sind offensichtlich genau
dann konfliktfrei, wenn die Schlange nicht leer ist. Hierbei handelt es
sich um eine neue Bedingung an die semantische Konfliktfreiheit, die
unabhéngig von Bedingungen an die Parameter von parametrisierten
Modifikationen auftreten kann und die auch fiir nichtparametrisierte
Modifikationen sinnvoll ist. Wir definieren daher:

- Zwei (nichtparametrisierte) Modifikationen heifen (semantisch)
konfliktfrei mit Objektzustandseinschrinkung P, wenn ihre
beiden seriellen Ausfithrungen dieselbe Funktion ergeben, vorausge-
setzt der Zustand des modifizierten Objekts erfiillt zu Beginn ein
Prédikat P.

- Zwel parametrisierte Modifikationen heifen (semantisch) kon-
fliktfrei mit Objektzustandseinschriankung P, wenn alle zuge-
horigen Paare von Modifikationen konfliktfrei mit Objektzustand-
seinschriankung P sind.
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- Zwei parametrisierte Modifikationen heifen (semantisch) konflikt-
frei mit Parametereinschriankung P1 und Objektzustand-
seinschrinkung P2, wenn fiir alle Paare von Modifikationen, die
unter Einhaltung der Bedingung P1 an die Parameter abgeleitet
werden konnen, gilt, daft deren beide Hintereinanderausfithrungen
dieselbe Funktion ergeben, vorausgesetzt der Zustand des modifi-
zierten Objekts erfiillt zu Beginn ein Pradikat P2.

Man kann nun analog zum letzten Beispiel eine Vertraglichkeits-
matrix, z.B. flir append und remove, konstruieren, in der Bedingungen
auftreten, die sich auf den Zustand des Objekts beziehen. Die obigen
Bemerkungen zu solchen Eintragen gelten hier verstarkt. Hinzu kom-
men allerdings weitere Probleme mit derartigen Modifikationen und
ihren Invertierungen, die es zweifelhaft erscheinen lassen, ob sie wirklich
praktisch verwertbar sind:

1. Die erforderlichen inversen Modifikationen, z.B. das Zuriickstellen
eines Eintrags “vorne” in eine Schlange, konnen i.d.R. nicht durch
schon vorhandene Modifikationen realisiert werden; stattdessen sind
zusétzliche Operationen zu realisieren, die ggf. eine vollige Neuspe-
zifikation und Neuimplementierung des Typs erforderlich machen.

2. Es konnen unsichere Teilobjekte entstehen. So kann eine Transak-
tion T1 ein Element in die Schlange einfiigen, Transaktion T2 will
dieses Element entnehmen, bevor T1 beendet ist. Wenn nun T1 zu-
riickgesetzt wird, muft auch T2 zuriickgesetzt werden. Wie schon
in Lehrmodul [I| erwéhnt ist die Fortpflanzung von Rollback dufserst
problematisch.

Anders gesagt ist bei unsicheren Teilobjekten das Ausfiigen nicht
mit der Invertierung des Einfiigens konﬂiktfreﬂ

THierbei handelt es sich iibrigens um ein allgemeineres Bereichsiiberwachungs-
problem: Der Wert des Objekts ist durch eine erste Modifikation verdndert worden,
anschliefsend durch eine konfliktfreie Modifikation, und hat einen Wertebereich er-
reicht, in dem die Invertierung der ersten Modifikation nicht mehr anwendbar ist.
In unserem Beispiel kann das unsicher eingefiigte Element nicht mehr ausgefiigt
werden, weil es schon von der anderen Transaktion ausgefiigt ist.
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3. Alle bisherigen Sperrmodi berechtigten dazu, die zuléssigen Ope-
rationen beliebig oft auszufiihren, die Atomaritiat der Transaktion
ist hierdurch nicht gefdhrdet. Bei konfliktfreien Modifikationen galt
dies deshalb, weil der Objektzustand keine Rolle spielte. Im Ge-
gensatz dazu kann eine Bedingung an den Objektzustand vor einer
zuldssigen Modifikation erfiillt, danach aber verletzt sein. Z.B. ist
die Bedingung “Schlange nicht leer” erfiillt, wenn die Schlange genau
ein Element enthélt; nach Ausfiihrung von remove ist sie es nicht
mehr.



Lehrmodul 6:

Zeitstempelverfahren

Zusammenfassung dieses Lehrmoduls

Zeitstempelverfahren sind sog. validierende Concurrency-Control-Ver-
fahren, bei denen inkorrekte Verzahungen von Transaktionsausfithrun-
gen verhindert werden, indem abhéngig von Validationstests einzelne
Transaktionen zuriickgesetzt und neugestartet werden. Die Validati-
onstests werten die Zeitpunkte von Zugriffen zu Objekten aus. Dieses
Lehrmodul erlautert zunéchst das Validationsprinzip und seine Vor-
und Nachteile. Weiter wird die Grundform der Zeitstempelverfah-
ren vorgestellt, ferner Techniken zur Erzeugung und Verwaltung von
Zeitstempeln. Eine Vereinigung der Vorteile von Sperr- und Zeit-
stempelverfahren ist in einigen kombinierten Verfahren gelungen, die
anschliefsend vorgestellt werden.

Vorausgesetzte Lehrmodule:

obligatorisch: - Transaktionen und die Integritdt von Datenbanken
- Sperrverfahren
empfohlen: - Recovery

Stoffumfang in Vorlesungsdoppelstunden: 1.0

(©2001 Udo Kelter Stand: 02.06.2001



132 Zeitstempelverfahren

6.1 Validierende Verfahren

6.1.1 Verhinderung inkorrekter Verzahnungen durch
Neustart

Bei Sperrverfahren werden inkorrekte Verzahnungen dadurch verhindert,
daf einzelne Zugriffe von Transaktionen verzogert werden. Technisches
Mittel zum Verzogern waren Sperren, auf deren Freigabe eine Transak-
tion ggf. warten muf. Infolge des Wartens konnen Deadlocks auftreten.
Deadlocks konnen i.a. nicht durch préventive Mafsnahmen verhindert,
sondern nur entdeckt und aufgelést werden (s. Lehrmodul [3)). Fiir
diesen Zweck sind zum einen Software-Komponenten innerhalb der
Concurrency-Control-Komponente vorzusehen, ferner Datenstruktu-
ren, die eine effiziente Deadlock-Erkennung ermoglichen (Wartegraph).
Auflerdem miissen laufend vorbereitende Mafnahmen zur Deadlock-
Erkennung durchgefiihrt und im Falle eines Deadlocks gewisse Trans-
aktionen zurilickgesetzt werden.

Die Mafnahmen zur Deadlock-Behandlung sind schon bei zentralen
Datenbanken aufwendig und natiirlich unerwiinscht. Bei verteilten Da-
tenbanken ist schon die Deadlock-Erkennung dufserst aufwendig: Der
Wartezyklus kann sich iiber verschiedene Rechner erstrecken, so dal zu
seiner Erkennung systemweite (und sehr teure) Kommunikation erfor-
derlich wird. Gesucht sind also deadlockfreie Verfahren, bei denen die
Transaktionen nicht vorab deklarieren miissen, zu welchen Objekten
sie insgesamt zugreifen werden. Dies ist die Hauptmotivation fiir sog.
validierende CC-Verfahren.

Die Grundidee dieser Verfahren besteht darin, iberhaupt nicht zu
warten, sondern inkorrekte Verzahnungen durch Riicksetzen einzelner
Transaktionen zu verhindern. Diese Verfahren arbeiten nach folgendem
Prinzip:

— Alle Zugriffe werden, wenn iiberhaupt, dann sofort ausgefiihrt.

— Bei bestimmten Gelegenheiten, z.B. bei jedem Zugriff oder am Ende
jeder Transaktion, werden Validationstests durchgefiihrt: es wird
iiberpriift, ob die bisherige effektiv eingetretene Verzahnung korrekt
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(also mindestens cp-serialisierbar) ist. Falls nicht, wird die Transak-
tion zurilickgesetzt und automatisch neugestartet. Dies bezeichnen
wir in diesem Kapitel kurz mit Neustart. Der letzte (und oft ein-
zige) Validationstest findet im Rahmen des Commits statt. Fiihrt
er nicht zum Neustart, ist die Transaktion insgesamt validiert.
(Ublich ist auch die Bezeichnung “zertifiziert”.)

Durch dieses Prinzip wird natiirlich die Haufigkeit von Rollback
merklich erhéht. In der Konsequenz ist es dringend geboten, Fortpflan-
zung von Rollback zu verhindern. Daher nehmen wir bei allen folgenden
Verfahren das verzogerte Schreiben (deferred update) anlﬂ, wobei ver-
dnderte Objekte erst bei Commit in die Datenbank geschrieben und
vorher gepuffert werden. Aus diesem Grund gibt es keine ungesicherten
Werte in der Datenbank, alle geschriebenen Werte sind von validierten
Transaktionen geschrieben worden.

6.1.2 Vergleich mit Sperrverfahren

Im Vergleich zum Sperren hat das Validieren folgende Vor- und Nach-
teile:

- Die validierenden Verfahren sind deadlockfrei. Weder Erkennungsme-
chanismen (Software) noch vorbereitende Mafsnahmen zur Deadlock-
Erkennung sind erforderlich. Ebenso entfallen Kosten der Deadlock-
Auflésung.

- Die Vermehrung des Rollbacks von Transaktionen ist — unabhéngig
von der vereinfachten Realisierung des Rollbacks durch das verzo-
gerte Schreiben — ein Nachteil.

- Zur Realisierung des verzogerten Schreibens miissen lokale Kopien
der Objekte vorgesehen werden, bei der Realisierung durch Sper-
ren ist dies nicht erforderlich. Validierende Verfahren sind daher
wenig fiir Anwendungsfille geeignet, bei denen Transaktionen viele
Objekte schreiben.

183, auch Ausfiithrungen zum verzogerten Schreiben in Abschnitt in Lehr-
modul
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- Wenn eine Transaktion abgebrochen und neugestartet worden ist,
kann ihr dieses “Pech” beim néchsten Ausfiihrungsversuch erneut
widerfahren. Frithere Neustarts einer Transaktion verbessern die
Wahrscheinlichkeit nicht, dafs diese Transaktion bei ihrem néchsten
Ausfiihrungsversuch nicht noch einmal neugestartet wird. Bei den
Grundformen der validierenden Verfahren kann (zumindest theore-
tisch) ein zyklischer Neustart eintreten, d.h. eine Transaktion wird
endlos neugestartet. Betroffen sind vor allem lédngere Transaktionen,
denn die Wahrscheinlichkeit eines Neustarts steigt mit der Lange
einer Transaktion. Alle Mafinahmen zur Losung des Neustartpro-
blems beruhen in irgendeiner Weise auf Sperren, allerdings so, dafs
keine Deadlocks moglich sind. Die Verfahren sind dann allerdings
wieder in Sperren involviert, es miissen Mechanismen zur Realisati-
on der Sperren vorgesehen werden, und die Verfahren werden relativ
kompliziert.

- Bezliglich des Aufwands fiir die Hilfsdaten ist keine pauschale Aus-
sage zugunsten von Neustarts oder Sperrungen moglich. Bei vali-
dierenden Verfahren entféllt zwar die Sperrtabelle (sofern Sperren
zur Losung des Neustart-Problems nicht doch wieder eingefiihrt
werden), dafiir sind aber andere Hilfsdaten fiir die Validationstests
erforderlich, die bzgl. Speicherplatzbedarf und Handhabungsaufwand
durchaus mit der Sperrtabelle vergleichbar sein kénnen.

Eine quantitative Abwigung der Vor- und Nachteile einzelner Ver-
fahren (z.B. mit stochastischen Modellen) ist wegen der hohen Kom-
plexitit und Vielfalt der Einflukfaktoren sehr schwierig und gleichzeitig
problematisch. Das CC-Verfahren ist nur einer von mehreren wesent-
lichen Einflufsfaktoren, die die Gesamtleistung eines DBS bestimmen.
Wir beschrinken uns deshalb im folgenden auf einen qualitativen Ver-
gleich wichtiger Einzelaspekte der Verfahren; es sei noch einmal davor
gewarnt, von der Uberlegenheit eines Verfahrens in Einzelaspekten
auf eine generelle Uberlegenheit unter beliebigen Einsatzbedingungen
zu schliefsen (einige triviale Fille einmal ausgenommen). Fiir eine
Auswahl eines Verfahrens in einem konkreten Fall sind dariiber hin-
aus noch andere Aspekte wesentlich, z.B. die Komplexitat bzw. der
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Realisierungsaufwand fiir die Software.

6.1.3 Varianten validierender Verfahren

Das Grundprinzip des Validierens lafst Raum fiir viele Varianten. Die
beiden wichtigsten Arten von validierenden CC-Verfahren sind:

- Zeitstempel-Verfahren und
- optimistische Verfahren.

Die Verfahren unterscheiden sich vor allem in folgenden Punkten:

Zeitpunkt der Validationstests: Wann werden Validationstests
durchgefiihrt?

Korrektheitsbegriff: Welche eingetretenen Verzahnungen werden als
korrekt erachtet und welche nicht?

Hilfsdaten: Welche Hilfsdaten werden fiir die Entscheidung benutzt?

Alle drei Aspekte hdngen natiirlich zusammen; wir wollen jedoch
schon vorab einige Alternativen isoliert besprechen.

Zum Zeitpunkt der Validationstests: Sinnvolle Gelegenheiten fiir
Validationstests sind neben dem Commit, das alle Schreib-Aktionen
enthélt, nur einzelne frithere Lese-Aktionen. Zeitstempel-Verfahren fiih-
ren bei jedem Zugriff einen Test durch, optimistische Verfahren nur bei
Commit.

Fiir die frithen Tests bei Leseaktionen spricht, daf inkorrekte effekti-
ve Verzahnungen frither erkannt werden kénnen. Durch das Riicksetzen
der Transaktion geht dann weniger geleistete Arbeit verloren, die Tests
sind relativ einfach, allerdings h&ufig.

Bei spéten Tests kann theoretisch das gesamte Geschehen im Verlauf
der Transaktionsausfiihrung beriicksichtigt werden, es kénnen also un-
notige Neustarts und viele Einzeltests vermieden werden. Jedoch steigt
die Komplexitat der Tests dann ganz erheblich, so daf der Testaufwand
eher grofer ist als bei frithen Tests.
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Zum Korrektheitsbegriff und den Hilfsdaten: In Lehrmodul
hatten wir eine Verzahnung als serialisierbar definiert, wenn es zu je-
der enthaltenen Transaktion einen Serialisierungspunkt gibt, d.h. alle
Ereignisse einer Transaktion kénnen konfliktfrei zu ihrem Serialisie-
rungspunkt verschoben werden. Dieser Korrektheitsbegriff ist allerdings
fiir die Verhéltnisse, die bei validierenden Verfahren unterstellt werden,
aus Aufwandsgrinden weniger geeignet.

Hierzu miissen wir zunédchst die Korrektheitsbegriffe fiir Verzahnun-
gen etwas naher betrachten. Serialisierungspunkte waren so motiviert,
daf hier scheinbar die gesamte Transaktion stattfinden kann. Wenn wir
alle Aktionen dementsprechend verschieben, erhalten wir einen seri-
ellen Ablauf. Die aufgetretene Verzahnung und dieser serielle Ablauf
sind dann dquivalent in dem Sinne, daf sie beide die gleiche Menge
von Aktionen umfassen und dafs, dann, wenn zwei Aktionen in Kon-
flikt miteinander stehen, diese beiden Aktionen in beiden Ablaufen in
der gleichen Reihenfolge auftreten, also nicht vertauscht werden. Die
vorstehende Definition der Aquivalenz zweier Abldufe wird auch cp-
Aquivalenz (conflict-preserving equivalence) genannt. Es gibt noch
andere Definitionen der Aquivalenz von Abliufen, auf die wir hier aber
nicht eingehen.

Unserer bisherige Definition von Serialisierbarkeit ist mit diesen Be-
griffen dquivalent zu der folgenden: Eine Verzahnung ist serialisierbar,
wenn es einem cp-dquivalenten seriellen Ablauf gibt.

Theoretisch kann fiir jeden Korrektheitsbegriff ein validierendes
Verfahren entwickelt werden: Die bis zum Testzeitpunkt abgelaufene
Verzahnung mufs in ihren relevanten Details bekannt sein, d.h. ent-
sprechende Daten sind laufend zu speichern; getestet wird bei jeder
Aktion oder am Ende einer Transaktion, ob die entstandene Verzah-
nung Prifix einer korrekten Verzahnung ist, wobei mit dem Riicksetzen
aller noch nicht beendeten Transaktionen gerechnet werden mufs. Fallt
der Test negativ aus, wird die Transaktion, die den Test verursachte,
zuriickgesetzt und automatisch neugestartet.

Wegen der Haufigkeit, mit der die Tests durchgefiihrt werden, ist
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deren Effizienz sehr kritisch[r_g]. Wenn man nun entscheiden will, ob
ein gegebener Ablauf serialisierbar ist, muff man priifen, ob ein cp-
dquivalenter serieller Ablauf existiert oder nicht. Hierfiir sind keine
ausreichend effizienten Verfahren verfiighar.

Bei den praktisch brauchbaren Verfahren wird ein Trick angewandt,
durch den die Korrektheitsiiberpriifung stark vereinfacht wird. Fiir die
Serialisierbarkeit reicht es aus, wenn es irgendeinen seriellen Ablauf
gibt, der dquivalent zur vorhandenen Verzahnung ist. Die Vereinfachung
besteht darin, einen ganz bestimmten seriellen Ablauf vorzugeben. Vor-
gegeben wird natiirlich ein serieller Ablauf, der mit mdoglichst geringer
Wahrscheinlichkeit zu einem Neustart fiihrt. In etwa wird dieser serielle
Ablauf geméaf den Ankunftszeitpunkten der Transaktionen gebildet.

Scheduling. Eine Umformung einer Aufrufsequenz von Aktionen in
eine effektive Ausfithrungssequenz (s. Abschnitt findet bei validie-
renden Verfahren nicht in dem Sinne wie bei Sperrverfahren statt: Die
Aufrufsequenz wird durch das Riicksetzen selbst verdndert. Sofern kei-
ne Transaktion zurlickgesetzt wird, ist die Aufrufsequenz gleichzeitig
effektive Ausfithrungssequenz. Unter der effektiven Ausfiihrungsse-
quenz verstehen wir daher in diesem Lehrmodul die letztlich wirksame
Aufrufsequenz. Die Umformung der “urspriinglichen” Aufrufsequenz in
die effektive Ausfithrungssequenz ist nicht reproduzibel, denn die Zeit
bis zum Neustart einer Transaktion ist zuféllig.

6.2 Zeitstempel-Verfahren

6.2.1 Die Grundform

Bei der Grundform der Zeitstempel-Verfahren wird bei jedem Zugriff
ein Validationstest durchgefiihrt. Getestet wird, ob die bisherige effek-
tive Ausfiihrungssequenz cp-dquivalent zu dem seriellen Ablauf ist, der
sich aus der Ankunftszeit der Transaktionen ergibt. Fir zuriickgesetzte
Transaktionen ist der Zeitpunkt ihres Neustarts relevant.

19 Anmerkung: bei Sperrverfahren werden solche Tests iiberhaupt nicht durchge-
fiihrt, die entstehenden Verzahnungen sind automatisch serialisierbar.
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Das wichtigste technische Hilfsmittel sind Zeitstempel. Jede
Transaktion T; erhélt von der CC-Komponente einen eigenen, ein-
deutigen Zeitstempel, Z(T;). Den Zeitstempel erhélt die Transaktion
bei ihrer Ankunft oder spéater, spatestens vor ihrem ersten lesenden
Zugriff. Einen Zeitstempel stellen wir uns vorerst am besten als die ak-
tuelle Uhrzeit, ggf. verbunden mit dem Datum, vor, und zwar in einer
Genauigkeit, daf keine zwei Transaktionen den gleichen Zeitstempel
und eine spétere Transaktion einen “groferen” Zeitstempel erhalten.
Wir werden “Zeitstempel” und “Zeitpunkt” als Synonyme benutzen.

Der Zeitstempel einer Transaktion ist der vorgegebene Serialisie-
rungspunkt dieser Transaktion in der entstehenden effektiven Ausfiih-
rungssequenz. Alle Ereignisse in der effektiven Ausfiihrungssequenz
miissen also konfliktfrei zu den jeweiligen Zeitstempeln der Transaktio-
nen verschoben werden kénnen. Diese Verschiebung ist nur dann nicht
moglich, wenn folgende typische Situation vorliegt:

In diesem und den folgenden Beispielen benutzen wir eine graphische
Notation fiir Ablaufe, in der das Symbol "Z’ den Zeitstempel darstellt,
r(x) und w(x) das Lesen bzw. Schreiben eines Objekts x.

Im obigen Beispiel seien e; und e; zwei Ereignisse, die in Konflikt
stehen. e; kann nicht konfliktfrei zum Zeitstempel von T; verschoben
werden, denn e; miifte hierfiir vor den Zeitstempel von T; verschoben
werden.

Zwischen e; und e; konnen drei verschiedene Arten von Konflikten
bzgl. eines Objekts x bestehen:

Lese-Schreib-Konflikt: T; Z--meeeen r(x)
T; Z--w(x)
Schreib-Lese-Konflikt: T; Z-—----—-- w(x)
T; Z--r(x)
Schreib-Schreib-Konflikt:  T; Z-------- w(x)
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Da wir verzogertes Schreiben annehmen, kann nach einem Schreib-
ereignis einer Transaktion kein weiteres Ereignis von dieser Transaktion
mehr stattfinden. Bei Lese-Ereignissen kénnen jedoch noch weitere
Ereignisse geplant sein, was durch “...” dargestellt ist.

Bei jedem Zugriff e; einer Transaktion T; mufs folgender Validati-
onstest durchgefiihrt werden: T; ist abzubrechen, wenn es eine jingere
Transaktion T; (d.h. der Zeitstempel von T; ist groferer als der von
T;) gibt und wenn (a) T; schon vor e; einen Zugriff e; durchgefiihrt
hat und (b) e; in Konflikt mit e; steht. Andernfalls kann der Zugriff
ausgefiihrt werden.

Zur Vereinfachung der Suche nach einem derartigen T, sehen wir
bei jedem Objekt zwei Zeitstempel vor:

ZR(x): Zeitstempel der jiingsten Transaktion, die x gelesen hat (m.a.W.
gibt es ein Leseereignis, das nicht vor diesen Zeitpunkt verschoben
werden kann).

ZW(x): Zeitstempel der jlingsten Transaktion, die x geschrieben hat
(m.a.W. gibt es ein Schreibereignis, das nicht vor diesen Zeitpunkt
verschoben werden kann).

Bei jedem erfolgreichen Zugriff miissen die Hilfsvariablen ZR und
ZW auf den neuen Stand gebracht werden. Diese Aktualisierung fiih-
ren wir zusammen mit dem Validationstest aus. Insgesamt erhalten wir
folgende Testalgorithmen:

- T, will x lesen (Test auf Lese-Schreib-Konflikt; vor Commit):

IF Z(T;) < ZW(x)
THEN NEUSTART
ELSE ZR(x) := max ( ZR(x), Z(T;) ) (* und Zugriff x*)
- T, will x schreiben (Test auf Schreib-Lese- oder Schreib-Schreib-
Konflikt; nur wihrend der Commit-Verarbeitung):

IF Z(T;) < ZR(x) (* Schreib-Lese-Konflikt *)
OR Z(T;) < ZW(x) (* Schreib-Schreib-Konflikt *)
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THEN NEUSTART
ELSE ZW(x) := Z(T;) (* und Zugriff *)

Die Zeitstempel an den Objekten ermdoglichen einen sehr effizien-
ten Validationstest, der bei dem urspriinglichen Korrektheitsbegriff
Serialisierbarkeit nicht moglich wére.

Das obige Kommando NEUSTART ist so zu interpretieren, daf T}
zuriickgesetzt und anschliefsend automatisch neugestartet wird. Dabei
erhalt T; einen neuen Zeitstempel.

Wir nehmen hier an, daf alle Validationstests automatisch inner-
halb der Aktionen durchgefiihrt werden und nicht etwa von Hand durch
den Programmierer. Alle Validationstests miissen unter wechselseitigem
Ausschluf auf den betroffenen Daten durchgefiihrt werden.

6.2.2 Zyklischer Neustart

Eine Transaktion, die zuriickgesetzt und mit neuem Zeitstempel neu-
gestartet wurde, fangt vollig gleichberechtigt mit allen anderen noch
vorhandenen Transaktionen von vorne an. Sie kann daher wieder Opfer
eines Validationstests werden. In der Grundform des Zeitstempel-
Verfahrens gibt es keine Moglichkeit, die Zahl der Neustarts zu begren-
zen. Im schlimmsten Fall wird eine Transaktion immer wieder wegen
neu hinzukommender Transaktionen abgebrochenm Vor allem lange
Transaktionen, die viele Lesezugriffe durchfithren, kénnen leicht das
Opfer von kurzen schreibenden Transaktionen werden.

Wenn man die Wahrscheinlichkeit eines einzelnen Neustarts einer
Transaktion als fest annimmt, dann werden haufige Neustarts zwar
immer unwahrscheinlicher. Bei langen Transaktionen ist jedoch die
Wahrscheinlichkeit eines einzelnen Neustarts relativ hoch. In jedem
Fall muff mit unvertretbaren Ausreiffern bei der Zahl der Neustarts
gerechnet werden.

Unter gewissen Umstédnden konnen zwei Transaktionen immer wie-
der gegenseitig ihren Neustart verursachen. Beispiel:

20Ein #hnliches Problem besteht bei der Deadlock-Auflésung in Sperrverfahren.
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Tl Z-v(x)--—--w(y)N

T2 Z-r(y)------- w(x)N

T1, Z-r(x)------- w(y)N

T2 Z-r(y)------- w(x)N

Tl, Z-r(x)--...

In diesem Beispiel wurde ein Zugriff, dessen Validationstest negativ
ausging und zu einem Neustart fiithrte, durch “N” dargestellt. Die neu
gestarteten Transaktionen erhielten den Index 1, 2 usw. Das Beispiel
&t sich endlos fortfithren, hier liegt ein zyklischer Neustart vor, bei
dem nicht stdndig neue Transaktionen hinzukommen miissen.

Wiederholter oder zyklischer Neustart sind ein Problem aller va-
lidierenden Verfahren. Bei Sperrverfahren existierte dieses Problem
praktisch nicht. Daher wurden Sperrverfahren und validierende Ver-
fahren kombiniert, um sowohl Deadlock-Freiheit wie Begrenzung der
Neustarts zu erreichen. Einige Ansétze werden wir spiter behandeln.

6.2.3 Zeitstempel

Zeitstempel konnen einer Transaktion irgendwann zwischen ihrem Start
durch ein Benutzerprogramm und ihrer ersten Aktion zugewiesen wer-
den. Fiir unsere Betrachtungen ist die Zeit vor der Zuteilung des
Zeitstempels irrelevant, d.h. fiir uns beginnt jede Transaktion mit der
Zeitstempelzuteilung.

Zeitstempel waren oben zunéchst eingefiihrt worden als Angabe
einer Uhrzeit mit ausreichender Genauigkeit. Fiir Zeitstempel sind
folgende Eigenschaften wesentlich:

1. Zwei Transaktionen haben nie den gleichen Zeitstempel.
2. Nichtiiberlappende Transaktionen erhalten Zeitstempel in aufstei-

gender Reihenfolge.
3. Nachdem eine Transaktion ihren Zeitstempel erhalten hat, erhal-

ten anschliefend hochstens endlich viele andere Transaktionen einen
kleineren (“alteren”) Zeitstempel.

Die dritte Eigenschaft ist bei der Methode “Uhrzeit” in einer zentra-
len Datenbank trivialerweise erfiillt: Es gibt iiberhaupt keine Transakti-
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on, die zukiinftig einen kleineren Zeitstempel erhélt. Die Abschwéchung
auf “endlich viele” ist wichtig fiir mehrere Prozessoren mit eigener Uhr,
besonders also fiir verteilte Datenbanken, fiir die Zeitstempel-Verfahren
urspriinglich entwickelt wurden und in denen u.U. nicht alle lokalen
Uhren ausreichend synchronisiert werden kénnen.

In zentralen Datenbanken bietet sich eine andere Losung als die
Uhrzeit an: Transaktionsnummern. Hierzu ist ein zentraler Transak-
tionszéhler zu installieren, der bei jeder neuen Transaktion um eins
erhoht wird. Transaktionsnummern haben gegeniiber Uhrzeitangaben
den Vorteil, daft zu ihrer Speicherung weniger Platz gebraucht wird.

6.2.4 Verwaltung der Zeitstempel

Gleichgiiltig, ob Uhrzeiten oder Transaktionsnummern als Zeitstempel
verwandt werden, ist es nicht sinnvoll, bei jedem Objekt zwei Hilfsva-
riablen passender Grofe zur Speicherung der Zeitstempel ZR und ZW
fest einzurichten: Der Platzbedarf wéire sehr hoch, wahrend andererseits
nur ein Bruchteil dieser Zeitstempel wirklich benttigt wird. Bendtigt
werden nur noch solche Zeitstempel, die grofer sind als der Zeitstempel
der derzeit altesten Transaktion, denn nur solche Zeitstempel konnen
noch zum Riicksetzen einer Transaktion fiihren.

Betrachten wir zunéchst die Lese-Zeitstempel getrennt. Die Losung
besteht in einer separaten Tabelle, die Eintrage der Form (x, ZR(x) )
enthalt, allerdings nur fiir diejenigen Objekte x, deren ZR -Zeitstempel
noch benotigt wird. Nicht mehr benétigte Eintriage der Tabelle wer-
den jeweils geloscht. Zu der Tabelle gehort eine weitere Variable Ry,
deren Wert kleiner als alle noch vorhandenen Zeitstempel in der Ta-
belle und grofer als alle schon geloschten Zeitstempel ist. Abfragen
bzw. Anderungen von ZR(x) werden mit Hilfe der Tabelle wie folgt
durchgefiihrt:

- Abfrage von ZR(x) : Die Tabelle wird nach einem Eintrag (x,z)
durchsucht. Wird ein solcher Eintrag gefunden, so wird z zuriickge-
geben, andernfalls Ryn.

- Anderung von ZR(x) : Die Tabelle wird nach einem Eintrag (x,z)
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durchsucht. Wird er gefunden, so wird z durch den neuen Wert
ersetzt, andernfalls wird ein neuer Eintrag eingefiigt.

Bei bestimmten Gelegenheiten, z.B. bei Uberlauf der Tabelle, wird
ein neuer Wert flir R,,,;,, festgelegt. Dieser Wert muf auf jeden Fall klei-
ner als der kleinste Zeitstempel aller noch aktiven Transaktionen sein.
In der Tabelle werden dann alle Eintrége (x,z) mit z < Ry, geloscht.

Fiir die ZW -Zeitstempel muf eine weitere Tabelle mit einer zugeho-
rigen Variablen W, eingerichtet werden. Beide Tabellen kénnen auch
zusammengelegt werden. Diese Zeitstempel-Tabellen sind in einigen
Details der Sperrtabelle sehr &hnlich.

6.3 Kombinierte Sperr- und Zeitstempel-Ver-
fahren

Einige Verfahren benutzen sowohl Sperren wie auch Zeitstempel-
gesteuertes Rollback mit Neustart. Man kann sie als Sperrverfahren
auffassen, in denen Zeitstempel-gesteuertes Riicksetzen zur Verhinde-
rung von Deadlocks benutzt wird.

In [StLR76] und [RoSLT78| wurden Verfahren vorgeschlagen, die das
Deadlock- bzw. Neustart-Problem 16sen, indem &lteren Transaktionen
hohere Prioritdt eingerdumt wird als jiingeren. Zunéchst miissen Trans-
aktionen das 2-Phasen-Protokoll befolgen. Jede Transaktion erhalt bei
ihrer Ankunft im System eine Zeitmarke. Sie behélt diese Zeitmar-
ke auch im Falle eines Neustarts (im Gegensatz zur Grundform der
Zeitstempelverfahren)!

Die von den Zeitstempelverfahren her bekannten Lese- und Schreib-
Zeitstempel an Objekten ( ZW(x) und ZR(x) ) werden nicht mehr
direkt in dieser Form benutzt, jedoch indirekt durch Zeitstempel von
Transaktionen, die in der Sperrtabelle verwaltet werden miissen.

Abweichend vom 2-Phasen-Protokoll gelten in dem Falle, dafs Ty
eine Sperre beantragt, die nicht vertraglich ist mit einer schon vorhan-
denen Sperre auf diesem Objekt, welche von Ty gehalten wird, folgende
Regeln:
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wait-die-Verfahren:

- Wenn T élter als T ist, dann wartet T auf die Freigabe der
vorhandenen Sperre (“wait”).

- Wenn T, jiinger als Ty ist, dann wird T neu gestartet (“die”).

wound-wait-Verfahren:

- Wenn T, &lter als Ty ist, dann wird T9 neu gestartet; To wird
sozusagen von T tédlich verwundet (“wound’).

- Wenn Ty jiinger als Ts ist, dann wartet Ty auf die Freigabe
der vorhandenen Sperre (“wait’).

Das erste Stichwort in wait-die und wound-wait deutet an, was pas-
siert, wenn eine altere Transaktion auf eine jiingere warten soll, das
zweite Stichwort den anderen Fall.

Deadlockfreiheit. Der Hauptunterschied zwischen beiden Verfah-
ren ist die zuldssige Wartebeziehung zwischen jiingeren und &lteren
Transaktionen:

- Beim wait-die-Verfahren wartet immer eine éltere Transaktion auf
eine jiingere, nie umgekehrt.

- Beim wound-wait-Verfahren wartet immer eine jlingere Transaktion
auf eine dltere, nie umgekehrt.

In beiden Fallen geben die Zeitstempel der Transaktionen eine linea-
re Ordnung vor (aufsteigende oder fallende Reihenfolge der Zeitstempel),
in der sich die Wartebeziehungen aller Transaktionen bewegen kénnen.
Ein Wartezyklus ist somit unméglich, die Verfahren sind deadlockfrei.

Neustarts. Gemeinsam ist beiden Verfahren, dafl immer die jingere
Transaktion zuriickgesetzt wird, wenn eine unzuldssige Wartebezie-
hung droht, nie die &ltere. Zyklische Neustarts sind damit ebenfalls
unmoglich. Wesentlich hierbei ist, daff — im Gegensatz zur Grundform
der Zeitstempel-Verfahren — eine Transaktion beim Neustart ihren ur-
spriinglichen Zeitstempel behélt. Sie kann also hochstens durch die
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endlich vielen dlteren Transaktionen zuriickgesetzt werden. Diese wie-
derum werden in endlicher Zeit beendet, da kein Deadlock eintreten
kann. (Auf eine spezielle Moglichkeit zur Endlosblockierung und ihre
Verhinderung gehen wir anschlieffend ein.)

Beim wait-die-Verfahren ist die jiingere Transaktion die aktive In-
stanz, die einen Neustart auslost, ndmlich ihren eigenen. (Beim wound-
wait-Verfahren ist dies die éltere Transaktion.) Hieraus resultiert ein
Vorteil des wait-die-Verfahrens: Sobald eine Transaktion keine Sper-
ren mehr anfordert, also alle bendtigten Objekte besitzt, wird sie nicht
mehr neugestartet. Beim wound-wait-Verfahren kann eine Transaktion
dagegen jederzeit zuriickgesetzt werden. Aus diesem Grund diirfte auch
die Haufigkeit von Neustarts beim wound-wait-Verfahren hoher sein.

Beim wait-die-Verfahren kann eine Transaktion, die zuriickgesetzt
wurde, wenn sie rasch neugestartet wird, in den gleichen Konflikt wie
vorher mit einer alteren Transaktion kommen, die nach wie vor die
gleichen Sperren hélt. Besonders bei stark frequentierten, exklusiv zu
sperrenden Objekten droht, daf sehr viele Transaktionen immer wieder
wegen dieser Objekte scheitern. Hieraus leitet sich die Empfehlung ab,
nicht zu schnell neu zu starten. Beim wound-wait-Verfahren besteht
dieses Problem nicht.

Sperrenzuteilung. Ein weiteres Problem beim wait-die-Verfahren
sind Endlosblockierungerﬂ So kann eine dltere Transaktion, die ein
Objekt schreibsperren mochte und auf die Freigabe von vorhandenen
Lesesperren wartet, von neu gewéhrten Lesesperren fiir dieses Objekt
endlos blockiert werden. Fiir die Aspekte, die bei der Wahl einer Sper-
renzuteilungsstrategie zu beachten sind, sei auf Lehrmodul [3| verwiesen.
Bei beiden Verfahren mufs in dem Fall, dafs mehrere Transaktionen
auf Freigabe der gleichen Sperre warten, die “Warterichtung” bertick-
sichtigt werden, sonst konnen Deadlocks auftreten. Hierzu betrachten
wir als Beispiel folgende Wartesituation nach dem Préfix eines Ablaufs
beim wait-die-Verfahren (XLOCK(..) fordert Schreibsperren fiir die
angegebenen Objekte an, . ..steht fiir eine anschliefende Wartezeit):

2lygl. Abschnitt in Lehrmodul
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T1 Z-mmmmmmm XLOCK(X,¥) o v evevenen
T2 Z----- r(y)------- XLOCK(x) . ..
T3 Z--1r(X)-==mmmooo - w(z)

Ty und Ty warten auf die Freigabe der Lesesperre auf x, die Tj
halt. Ty wartet aulerdem auf die Freigabe der Lesesperre auf y, die
Ty hélt. Angenommen, T3 endet und gibt die Sperre auf x frei. Nun
kann entweder T oder Ty eine Schreibsperre fiir x gewéhrt werden.
Im ersten Fall tritt ein Deadlock ein, die Sperre muft Ts, der jlingeren
Transaktion gewahrt werden.

Sofern bei der Zuteilung einer Sperre zwischen zwei Transaktio-
nen zu entscheiden ist, mufs bei beiden Verfahren die Transaktion
bevorzugt werden, auf die die andere potentiell wartet, also beim wait-
die-Verfahren die jlingere (“Alter” wartet auf “jiinger”) und beim wound-
wait-Verfahren die &ltere.

Abschliefsend sei noch bemerkt, daf die Zeitstempel bei beiden Ver-
fahren — im Gegensatz zur Grundform der Zeitstempel-Verfahren —
keine Serialisierungspunkte sind.



Lehrmodul 7:

Optimistische
Concurrency-Control-Verfahren

Zusammenfassung dieses Lehrmoduls

Optimistische Concurrency-Control-Verfahren gehéren zur Gruppe der
Verfahren, die auf der Validierung von Ablaufen und dem Neustart
von Transaktionen basieren. Sie sind vor allem an Szenarien mit wenig
schreibenden Transaktionen orientiert. Es findet nur ein einziger Vali-
dationstest bei Commit statt. Dessen Grundform priift, ob die frither
gelesen Werte inzwischen nicht iiberschrieben wird. Ein alternativer,
praventiver Ansatz vermeidet es, von anderen Transaktionen gelesene
Werte zu iiberschreiben. Die einzelne Alternativen weisen im Detail ei-
nige iiberraschende Ahnlichkeiten zu Sperr- und Zeitstempel-Verfahren
auf.

Vorausgesetzte Lehrmodule:

obligatorisch: - Transaktionen und die Integritdt von Datenbanken
- Sperrverfahren
- Zeitstempelverfahren

Stoffumfang in Vorlesungsdoppelstunden: 0.8

(©2001 Udo Kelter Stand: 02.06.2001
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7.1 Motivation

Optimistische Concurrency-Control-Verfahren gehoren neben den
Zeitstempel-Verfahren zur Gruppe der Verfahren, die auf der Vali-
dierung von Abldufen und dem Neustart von Transaktionen basieren.
Die Motivation zur Entwicklung beider Arten war (soweit sich das in ei-
ner “historischen” Riickschau tiberhaupt sagen liafst) vollig verschieden:
Zeitstempel-Verfahren wurden entwickelt, um das (in verteilten Daten-
banken besonders grofe) Problem der Deadlock-Vermeidung zu lésen.
Optimistische Verfahren hingegen beruhen auf der Beobachtung, dafs
in vielen Fillen Sperren “eigentlich iiberfliissig” sind (vgl. [KuR&1]):

- bei sequentiell ausgefiihrten Transaktionen (d.h. bei geringer Bela-
stung des Systems)

- bei Lesetransaktionen

- bei konfliktfreien schreibenden Transaktionen.

So deuten einige Untersuchungen darauf hin, daf Konflikte zwi-
schen Transaktionen selten sind. Ferner sind in vielen Systemen die
meisten Transaktionen reine Abfragen. Sperrverfahren sind insofern
“pessimistisch”, als sie stets Sperren einrichten, obwohl speziell in den
obigen Fillen die Sperren nie oder fast nie zu Wartevorgéngen fithren.
Der Aufwand zur Handhabung der Sperren und zur Bewiltigung der
Folgeprobleme des Sperrens wirkt daher unangemessen hoch.

Die Kernidee zur Losung des Problems besteht darin, optimistisch
zu sein und darauf zu vertrauen, dafs “schon nichts passiert”. Notfalls
mufs der Schaden repariert werden, was kostengiinstiger als die préven-
tiven Mafinahmen bei Sperrverfahren erscheint. Die Reparatur besteht
wieder im Riicksetzen und Neustarten einer Transaktion. Deshalb wird
verzogertes Schreiben vorgeschrieben, was durch lokale Kopien der zu
schreibenden Objekte zu realisieren ist (vgl. Abschnitt [2.4.4).

Im Gegensatz zu Zeitstempel-Verfahren wird nur ein einziger Va-
lidationstest durchgefiihrt, ndmlich bei Commit. Dieser bezieht sich
auf die gesamte Transaktion und ist vergleichsweise komplex. Man un-
terscheidet daher in der Commit-Abarbeitung eine Validationsphase
und eine Schreibphase. Bei Lesetransaktionen fehlt die Schreibphase.
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Validations- und ggf. Schreibphase miissen atomar ausgefiihrt werden.
Der Hauptteil der Transaktion wird Lesephase genannt: In ihr werden
alle bendtigten Objekte gelesen und alle Berechnungen auf den lokalen
Kopien zu schreibender Objekte durchgefiihrt.

Die optimistischen Verfahren unterscheiden sich im Validationstest.
Da nur ein einziger Test am Ende der Transaktion durchgefiihrt wird,
kann theoretisch das gesamte Geschehen in der Datenbank wahrend
der Laufzeit der Transaktion in die Validation mit einbezogen werden.
Im Extremfall konnte genau entschieden werden, ob durch das geplante
Schreiben die anschlieffend vorhandene effektive Ausfithrungssequenz
serialisierbar bleibt oder nicht. Hierzu wére i.w. der sog. Konflikt-
graph des bisherigen Ablaufs laufend mitzufiithren und auf Zyklen zu
untersuchen. Dieses Verfahren wire allerdings viel zu aufwendig. Ge-
nerell miissen sehr viel grobere Tests verwendet werden, sonst ware
der Aufwand fiir die Speicherung und Handhabung der erforderlichen
Hilfsdaten zu hoch.

FEine Vereinfachung der Tests bedeutet gleichzeitig, dal die effek-
tiven Ausfiithrungssequenzen ein strengeres Korrektheitskriterium als
Serialisierbarkeit erfiillen. Tatsdchlich ist der Commit-Zeitpunkt bei
allen Varianten der Tests zugleich Serialisierungspunk@

Beim Serialisieren, also beim Verschieben aller Ereignisse einer
Transaktion zu ihrem Serialisierungspunkt, brauchen die Schreibereig-
nisse gar nicht verschoben zu werden, denn sie finden ja innerhalb des
atomaren Commits statt. (Hierbei sehen wir einmal davon ab, daf
wegen der Komplexitéit der Validation vielfach die Validations- und
Schreibphasen verschiedener Transaktionen iiberlappend ausgefiihrt
werden miissen.) Die einzige Form von Konflikt, die noch auftreten
kann, ist ein Lese-Schreib-Konflikt folgenden Musters:

Ty coo—w(x)

Das Leseereignis von T kann wegen des Schreibereignisses von Tg nicht
konfliktfrei zum Ende von T verschoben werden. Der Startzeitpunkt

227um Vergleich: Bei der Grundform der Zeitstempel-Verfahren war es der Start-
zeitpunkt einer Transaktion.
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von T9 kann auch vor T liegen.

7.2 Die Grundform

Die Grundform (nach [KuR81]) beruht auf einem recht groben Test:
Wihrend der gesamten Lesephase einer Transaktion diirfen keine Schrei-
bereignisse (also Commits) anderer Transaktionen stattfinden, bei denen
eines der gelesenen Objekte verdndert wird. Folgende Hilfsdaten werden
vorgesehen:

tc: tc ist ein globaler Transaktionszéhler. Bei jeder Validation ei-
ner Transaktion wird er um 1 erhoht, der neue Wert ist eine
Nummer, die der soeben validierten Transaktion zugewiesen
wird.

Die Nummer einer Transaktion ist vergleichbar mit einem
Zeitstempel. Im Gegensatz zu Zeitstempel-Verfahren erhélt ei-
ne Transaktion hier ihren ‘“Zeitstempel” erst beim erfolgreichen
Commit.

tc gibt somit die Nummer der letzten erfolgreich beendeten
Transaktion an.

t_start: Dies ist eine transaktionslokale Kopie des Wertes, den tc
beim Start dieser Transaktion hatte.

Bei der Validation einer Transaktion miissen nur solche Trans-
aktionen beriicksichtigt werden, deren Nummer grofser als
t_start ist.

readset: ist eine transaktionslokale Variable, die die Menge der Iden-
tifikationen der (bisher) gelesenen Objekte angibt.

writeset: ist eine transaktionslokale Variable, die die Identifikationen
der zu schreibenden Objekte angibt.

writeset(t): ist eine globale Variable, die die Menge der Identifika-
tionen der Objekte angibt, die die Transaktion mit Nummer t
bei ihrem erfolgreichen Commit geschrieben hat.

Der Validationsalgorithmus lautet:
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BEGIN
VAR valid : BOOLEAN;
t :  INTEGER;
valid := TRUE;
FOR t := t_start TO tc DO

IF ( writeset(t) N readset # 0 )
THEN valid := FALSE;

IF valid
THEN BEGIN
tc = tc + 1;
writeset(tc) := writeset
END

ELSE NEUSTART
END

Anschliefsend folgt die Schreibphase.

In [KuR81] werden noch einige Erweiterungen des Validationsal-
gorithmus vorgestellt, die die iiberlappende Ausfithrung von Schreib-
und Validationsphasen ermdoglichen. Hierauf wollen wir jedoch aus
Platzgriinden nicht weiter eingehen.

Man erkennt, dafs alle gelesenen Objekte wahrend der gesamten
Dauer der Transaktion mit einer gedachten Lesesperre versehen sind;
eine Verletzung dieser Lesesperre fiithrt zum Abbruch der Transakti-
on. Es reicht, eine einzige Verletzung zu finden, d.h. die for-Schleife im
Algorithmus kénnte abgebrochen werden, sobald valid = FALSE ist.

Wenn das Schreibereignis vor dem ersten Lesen von x stattfindet, ist
der Konflikt offenbar harmlos. Dies ist im folgenden Beispiel dargestellt:

Tj ooimmmm - r(x)--Commit
T; co--w(x)

Im Validationstest wird dieser Schein-Konflikt nicht beriicksichtigt, es
wird ein eigentlich tiberfliissiger Neustart von T; veranlaft.
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7.2.1 Die verbesserte Grundform

Die gedachte Sperrung eines Objektes wahrend der gesamten Transakti-
on fiihrt somit zu unndétig vielen Neustarts, eine gedachte Sperrung vom
ersten Lesen bis zum Commit reicht vollig aus, um zu gewéahrleisten,
daft der Commit-Zeitpunkt Serialisierungspunkt ist. Der Validationstest
ist wie folgt zu &ndern:

- Fir jedes gelesene Objekt x wird eine lokale Variable tcr(x) vor-
gesehen, welche beim ersten Lesen den aktuellen Wert von tc
notiert.

- Die for-Schleife im Validationstest wird ersetzt durch:

FOR x IN readset DO
FOR t := tcr(x) + 1 TO tc DO
IF x IN writeset(t) THEN valid := FALSE;

Fiir alle gelesenen Objekte wird iiberpriift, ob sie seit dem ersten Lesen
bis zum Commit von einer anderen Transaktion geschrieben worden
sind. Diese muft eine Nummer zwischen tcr(x) + 1 und tc haben.

Die lokalen Transaktionsnummern an den Objekten tcr(x) ver-
meiden im Vergleich zur Grundform zwar gewisse unnétige Neustarts,
verursachen andererseits jedoch Mehraufwand zu ihrer Speicherung
und bei Zugriffen zu der globalen Variablen tc ; ferner wird der
Validationstest etwas komplizierter.

7.2.2 Verwaltung der Hilfsdaten

Problematisch sind nur die Mengenvariablen, also die transaktionsloka-
len Variablen readset und writeset und die globalen Variablen
writeset(t) . Letztere sollten natiirlich dynamisch verwaltet werden,
d.h. nicht mehr benétigte sollten geldscht werden. Sei t_min der
kleinste Wert t_start von allen aktiven Transaktionen. Dann miis-
sen bei beiden Versionen der Grundform alle Variablen writeset(t)

fir t_min <t < tc zugreifbar sein, denn die Transaktion mit

t_start = t_min bendtigt diese Variablen alle bei ihrer Validation.
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Bei einzelnen, sehr langen Transaktionen kann die Speicherung dieser
Variablen ein ernsthaftes Problem werden.

Die Variablen readset brauchen nicht iiber die Laufzeit der Trans-
aktion hinaus gespeichert zu werden: sobald eine Transaktion validiert
ist, interessiert die Menge der von ihr gelesenen Objekte nicht mehr.

Insgesamt miissen folgende Mengenvariablen verwaltet werden:

- readset und writeset lokal in allen aktiven Transaktionen;
- writeset(t) fiir t_min <t < tc .

Vergleicht man diese Variablen mit dem Inhalt einer Sperrtabel-
le unter der Annahme, daf keine Konflikte zwischen Transaktionen
auftreten (also den Verhéltnissen, fiir die die optimistischen Verfah-
ren gerade priadestiniert sind), so stellt man iiberraschenderweise fest,
daf die lokalen Variablen readset wund writeset bereits den
gesamten Inhalt der Sperrtabelle (bis auf eventuelle zusétzliche Hilfs-
daten) darstellen! Dargestellt wird in beiden Fillen eine dreistellige
Relation (Transaktionsidentifikation, Objektidentifikation, (gedachter)
Sperrmodus).

Unterschiedlich sind die Organisation und die Zugriffsméglichkeit:
In der Sperrtabelle erhdlt man zu einer gegebenen Objektidentifika-
tion die zugehorigen Sperren, also Transaktionsidentifikationen und
Sperrmodi. Beim optimistischen Ansatz erhélt man zu einer Transakti-
onsidentifikation und zu einem gedachten Sperrmodus (S oder X) die
entsprechend gesperrten Objekte.

Die globalen Variablen writeset(t) haben iiberhaupt keine Ent-
sprechung in Sperrverfahren. Man kann sie so interpretieren, daf bei
optimistischen Verfahren die gedachten Schreibsperren noch eine Zeit-
lang iiber die Transaktion hinaus verwaltet werden miissen. Je nach
der internen Struktur des DBMS kann ein Vorteil der optimistischen
Verfahren darin bestehen, daf die Variablen readset und writeset
nur lokal innerhalb der Transaktionen verwaltet werden miissen.

Zusammenfassend muft gesagt werden, dafs die optimistischen Ver-
fahren ihr Hauptziel i.a. nicht erreichen: Hauptziel war, bei sehr seltenen
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Konflikten den “iiberfliissigen” Aufwand zu vermeiden, der durch die
unbenutzten Sperren entsteht. Um jedoch {iber die Validation einer
Transaktion entscheiden zu kénnen, werden in etwa die gleichen In-
formationen bendétigt wie fiir die Entscheidung, ob auf die Freigabe
einer Sperre gewartet werden mufs (letztlich, weil ein dhnlicher Korrekt-
heitsbegriff zugrunde liegt). In beiden Féllen miissen i.w. die gleichen
Hilfsdaten verwaltet werden. Der Aufwand fiir die Verwaltung der Hilfs-
daten fiir die Validation liegt daher in der gleichen Grofenordnung wie
der Aufwand fiir die Sperren, bei nur wenigen langen Transaktionen ist
er sogar deutlich hoher.

Unbeschadet des Aspekts Verwaltungsaufwand scheinen optimisti-
sche Verfahren auf den ersten Blick einen weiteren Vorteil zu bieten:
Es konnen nicht, wie bei Sperrverfahren, lange Ketten von aufeinander
wartenden Transaktionen auftreten, die zu immer hoherer Konflikt-
wahrscheinlichkeit fithren. In solchen Konstellationen mufs allerdings
auch mit hdufigem Neustart gerechnet werden.

7.2.3 Eine alternative Realisierung des Validationstests

Im Validationstest der Grundform muf der Durchschnitt zweier Men-
gen von Objektidentifikationen gebildet werden. Bei der verbesserten
Grundform muf gepriift werden, ob ein Objekt in einer Menge ent-
halten ist. Die Mengenvariablen sollten so implementiert werden, daf
diese Tests effizient durchfithrbar sind. So sollten bei einer Implemen-
tation mit Listen die Listenelemente aufsteigend sortiert werden, z.B.
nach dem Primérschliissel der Objekte.

Bei beiden Verfahren ist ein deutlich einfacherer Validationstest
moglich, wenn zu jedem Objekt bekannt ist, von welcher Transaktion
es zuletzt geschrieben worden ist. Nehmen wir an, daf die globale Va-
riable tcw(x) die Nummer dieser Transaktion enthélt. Die beiden
Validationstests konnten dann durch folgende Schleifen ersetzt werden:

Grundform:

FOR x IN readset DO
IF tcw(x) > t_start THEN valid := FALSE
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Verbesserte Grundform:

FOR x IN readset DO
IF tcw(x) > tcr(x) THEN valid := FALSE

Ein Vergleich mit der Grundform der Zeitstempel-Verfahren offenbart
tiberraschende Ahnlichkeiten: Die Variablen tcw(x) und tecr(x)
entsprechen in etwa den Zeitstempeln an Objekten bei der Grundform
der Zeitstempel-Verfahren. Unterschiede bestehen in der Verwendung
und der “Lebensdauer” der Variablen.

7.2.4 Zyklischer Neustart

Bei der Grundform der optimistischen Verfahren ist die Zahl der Neu-
starts einer Transaktion nicht begrenzt. Dieses Problem bestand eben-
falls bei der Grundform der Zeitstempel-Verfahren.

Besonders betroffen sind lange Transaktionen, sie kénnen n&m-
lich leicht “Opfer” von kurzen schreibenden Transaktionen werden. In
[KuRS81] wird vorgeschlagen, nach Uberschreiten einer gewissen Zahl
von Neustarts die gesamte Datenbank fiir die betroffene Transaktion ex-
klusiv zu sperren. Wir werden anschliefsend ein weiteres optimistisches
Verfahren kennenlernen, das nicht so ‘“rohe Gewalt” anwendet.

7.3 Praventive Validation

Die Grundform befriedigt in zwei Punkten nicht, ndmlich in Bezug auf
zyklische Neustarts (s.0.) und die Behandlung von Lesetransaktionen.

Lesetransaktionen verursachen untereinander nie Konflikte. Den-
noch miissen sie eine Validationsphase ausfiihren. Dies stort besonders
deshalb, weil optimistische Verfahren gerade auf solche Anwendungen
abzielen, in denen Lesetransaktionen iiberwiegen. Konflikte werden nur
durch schreibende Transaktionen direkt verursacht. Konsequenterwei-
se sollten sie allein fiir die Losung des Concurrency-Control-Problems
sorgen. Umgekehrt sollten die Lesetransaktionen nicht damit befafst
sein, also gar nicht validieren. (Ihre gelesenen Objekte miissen sie
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natiirlich auf jeden Fall “bekanntgeben”.) Lesetransaktionen kénnen so-
mit jederzeit “ohne Vorwarnung” enden, ihr COMMIT-Zeitpunkt muf
automatisch Serialisierungspunkt sein. Somit darf keine schreiben-
de Transaktion einen Konflikt mit einer noch aktiven Lesetransaktion
verursachen. Sofern von aktiven Transaktionen nicht bekannt ist, ob
sie Lesetransaktionen sind oder nicht, miissen sie vorsichtshalber als
Lesetransaktionen behandelt werden. Dann darf eine schreibende Trans-
aktion iberhaupt keinen Konflikt mit einer anderen aktiven Transaktion
verursachen. Auch ansonsten erscheint es sinnvoll, den schreibenden
Transaktionen ebenfalls eine “ungestorte Lesephase” zu garantieren.

Der Validationstest (einer schreibenden Transaktion) &ndert seinen
Charakter gegeniiber der Grundform véllig: dort wird iiberpriift, ob die
von einer Transaktion in der Vergangenheit gelesenen Werte noch vor-
handen sind. Fiir die Priifung mufs die Menge der writeset s fritherer
Transaktionen bekannt sein. Dieses Problem existiert nun nach Vor-
aussetzung nicht mehr, eine schreibende Transaktion muft nun durch
praventive Maknahmen bewirken, daf diese Voraussetzung stets erfiillt
ist. Bei einer praventiven Validation mufs somit gepriift werden, ob
die Objekte, die geschrieben werden sollen, von anderen Transaktio-
nen gelesen wurden; hierfiir miissen die readset s der derzeit aktiven
Transaktionen bekannt sein. Abgeschlossene Transaktionen spielen
keine Rolle mehr.

Fiir die Organisation der Hilfsdaten nehmen wir an, daf die aktiven
Transaktionen von 1 an durchnumeriert sind, ihre Anzahl steht in der
globalen Variablen tca . Die Menge der bisher von der Transaktion
mit der Nummer t gelesenen Objekte wird in einer globalen Variablen
readset(t) angezeigt.

Der Validationsalgorithmus lautet nun:

BEGIN
VAR valid : BOOLEAN;
t :  INTEGER;
valid := TRUE;
FOR t := 1 TO tca DO

IF (readset(t) N writeset # ()
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THEN valid := FALSE;
IF valid THEN (* Schreibphase *)
ELSE 10se_Konflikt_auf;
END

Die préventive Validation hat gegeniiber der Grundform den grofen
Vorteil, daf sie sehr flexible Reaktionen auf Konflikte erlaubt, weil
noch keine der Transaktionen, die in den Konflikt verwickelt sind, ab-
geschlossen ist; jede kann neugestartet werden. Die Moglichkeiten zur
Konfliktauflésung sollen hier nur skizziert werden:

- eigener Neustart oder
- Warten auf Beendigung oder
— Neustart der aktiven Transaktionen, die den Konflikt verursachen

oder Kombinationen hiervon. Letztlich konnen fast alle Konzepte und
Ideen integriert werden, die sich schon bei der Behandlung von Kon-
flikten in Sperr- oder Zeitstempel-Verfahren bewdhrt haben. Auf diese
Weise kann das Problem zyklischer Neustarts gelost werden, ebenso
konnen Prioritdten oder sonstige strategische Ziele realisiert werden.

Je nach Verwendung von Zeitstempeln oder Sperren ergébe sich
ein kombiniertes optimistisches Sperr- und/oder Zeitstempel-Verfahren.
Die Frage ist allerdings, welchen Anteil das Konzept “Optimismus” in
solchen Kombinationen noch hat oder ob nicht Spezialfélle von Sperrver-
fahren oder kombinierten Sperr- und Zeitstempel-Verfahren entstehen;
der Spezialfall ist gerade die Vereinfachung der Verfahren, die infol-
ge des verzogerten Schreibens und seiner Realisierung durch Puffer
(anstelle von Sperren) moglich ist.

Nachteilig gegeniiber der Grundform ist, daf alle readset s global
sind und sténdig auf dem neuesten Stand gehalten werden miissen. (In
der Realisierung unterscheiden sich die readset s praktisch nicht von
Lesesperren, vgl. oben.) Andererseits diirfen sie wihrend der Validati-
on einer anderen Transaktion nicht verandert werden, so daf wahrend
dieser Zeit entweder alle readset s zu sperren sind oder relativ kom-
plizierte Algorithmen verwendet werden miissen, die diese Sperrung
vermeiden.
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Vorteilhaft gegeniiber der Grundform ist die reduzierte Zahl von
Validationstests und der Wegfall der globalen writeset s. Insgesamt
ist die praventive Validation bei einer geeigneten Konfliktbehandlung
der Grundform fast immer iiberlegen.

Das Verhéltnis zu Sperrverfahren und insbesondere zu kombinier-
ten Sperr- und Zeitstempelverfahren ist schwierig zu beurteilen. Die
Griinde fiir diese Schwierigkeiten wurden bereits genannt.

Selbst im Falle seltener Konflikte, also dem Fall, fiir den optimi-
stischen Verfahren in erster Linie gedacht sind, ist eine eindeutige
Uberlegenheit nicht nachweisbar. Im Gegenteil kommt Hirder in ei-
ner ausfiihrlichen Diskussion [Ha84] zu dem Ergebnis, daf nur unter
weiteren einschrankenden Voraussetzungen optimistische Verfahren den
Sperrverfahren iiberlegen sind.

Bei hoher Konfliktwahrscheinlichkeit sind optimistische Konzepte
generell nicht vorteilhaft. (Dies gilt fiir das Validationsprinzip ganz
allgemein, also auch fiir die Grundform der Zeitstempelverfahren; bei
den kombinierten Sperr- und Zeitstempelverfahren kann man sich dar-
iiber streiten, wie grofs der “Anteil” des Validationskonzeptes ist.) Im
Extremfall sinkt die Wahrscheinlichkeit einer erfolgreichen Validation
gegen Null.

Fiir universell anwendbare CC-Verfahren kommen daher beim heu-
tigen Stand der Erkenntnis “reine” oder iiberwiegend optimistische
Verfahren nicht in Betracht, sondern nur als lastabhéngige Alternative
zu Sperr- oder kombinierten Sperr- und Zeitstempelverfahren, ggf. mit
automatischer Umschaltung der Verfahren durch die CC-Komponente.



Lehrmodul &:

Concurrency-Control-Theorie

Zusammenfassung dieses Lehrmoduls

Concurrency-Control- (CC-) Verfahren miissen garantieren, daf bei der
verzahnten Ausfiilhrung mehrerer paralleler Transaktionen keine stéren-
den Interferenzen auftreten. Was diese Anforderung konkret bedeutet,
ist intuitiv nicht offensichtlich und auch nicht trivial zu beantworten.
Die Concurrency-Control-Theorie 16st dieses Problem, indem formale
Modelle parallel ausgefiihrter Transaktionen definiert und darin Kor-
rektheitskriterien fiir Abldufe definiert werden. Zentral ist hier der Be-
griff Serialisierbarkeit; von diesem kénnen mehrere Varianten gebildet
werden. Die wichtigste ist die konflikterhaltende (cp-) Serialisierbar-
keit; diese wird von allen iiblichen CC-Verfahren garantiert. Man kann
ferner zeigen, dafs das 2-Phasen-Sperren nur geringfiigig restriktiver als
unbedingt notwendig ist, d.h. daf es keine Verfahren geben kann, die
wesentlich mehr Parallelitdt ermoglichen.

Vorausgesetzte Lehrmodule:
obligatorisch: - Transaktionen und die Integritdt von Datenbanken
- Sperrverfahren

Stoffumfang in Vorlesungsdoppelstunden: 3.5
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8.1 Einfithrung und Ubersicht

Die tiblichen Concurrency-Control- (CC-) Protokolle garantieren, daft
verzahnte Ausfilhrungen mehrerer paralleler Transaktionen serialisier-
bar sind. Serialisierbarkeit ist ein Korrektheitskriterium fiir verzahnte
Ausfithrungen von Transaktionen, i.f. als Log bezeichnet, und besagt,
dafs keine stérenden Interferenzen auftreten. Stérenden Interferenzen
koénnen sich auf zwei Arten manifestieren:

- Der Datenbankinhalt wird inkorrekt (hier verstanden im Sinne der
logischen Konsistenz, s. Lehrmodul

- Die von den einzelnen Transaktionen gelesenen Daten, i.f. als ihre
Sicht bezeichnet, sind inkorrekt.

Man kann eine verzahnte Ausfiihrung von Transaktionen alternativ
dazu als korrekt ansehen, wenn die einzelnen Transaktionen scheinbar
atomar ausgefilhrt werden. Die so definierte logische Atomaritat ist
zunéachst ein informeller Begriff; es ist intuitiv nicht klar, wie sie mit
der Abwesenheit von Interferenzen zusammenhéngt.

Die informellen Definitionen kann man in verschiedenen Varianten
durch formale Modelle prézisieren. In diesem Lehrmodul werden nach
einigen einleitenden Bemerkungen zur historischen Entwicklung Modelle
im allgemeinen und Modelle von parallelen Transaktionen in Datenban-
ken im besonderen diskutiert. Abschnitt enthéilt die grundlegenden
Definitionen.

In Abschnitt untersuchen wir Merkmale von Logs, die die Er-
haltung der Konsistenz der Datenbank implizieren, in Abschnitt
solche Merkmale, die konsistente Sichten von Transaktionen implizie-
ren. In Abschnitt wird untersucht, welche Logs die Einhaltung der
logischen Atomaritét gewéhrleisten. In allen Abschnitten werden Va-
rianten der Serialisierbarkeit untersucht und in Verbindung gesetzt.
Eine Reihe von Zusammenhédngen zwischen den Varianten der Seria-
lisierbarkeit wird nachgewiesen, zum Teil unter einigen zusétzlichen
Randbedingungen.

Mit Hilfe der formalen Serialisierbarkeitsbegriffe kann die Korrekt-
heit von CC-Verfahren beurteilt werden. Ein zentrales Resultat ist,
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daf das 2-Phasen-Sperren nur geringfiigig restriktiver als unbedingt
notwendig ist, d.h. dafs es keine alternativen (allgemeinen) Verfahren
geben kann, die wesentlich mehr Parallelitdt ermdglichen.

Zur historischen Entwicklung. Man verlangt von CC-Verfahren,
daft bei den entstehenden Logs “keine Interferenzen auftreten”. Bei
einem solchen informellen Umgang mit Begriffen bleiben oft Feinhei-
ten unklar und aufter acht, deren Behandlung mit informellen Mitteln
sehr umsténdlich wéire und die Diskussion sehr zahfliissig machen wiir-
de. Verzahnungen von Transaktionen kénnen eine sehr komplizierte
Struktur haben, es sind viele Sonderfélle zu beachten. Ferner sind
Entscheidungsverfahren anzugeben, also Algorithmen, die bei einem
gegebenen Ablauf eine Antwort liefern, ob dieser Ablauf die Restrikti-
on erfiillt oder nicht. Ferner kénnen sich bei detaillierterer Betrachtung
noch Varianten der Begriffe identifizieren lassen.

Seit Mitte der 70er Jahre wurden die genannten Probleme vielfach
in formalen Modellen untersucht. Es bildete sich eine eigene, sehr reich-
haltige Theorie heraus, die meist Concurrency-Control-Theorie oder
Serialisierbarkeits-Theorie genannt wird. Kernthemen sind die formale
Beschreibung korrekter Abldufe und die Erforschung von Zusammen-
héngen zwischen den verschiedenen Korrektheitsbegriffen fiir Abléufe,
die Realisierbarkeit bzw. Komplexitat von Mechanismen, die gewisse
Formen korrekter Abldufe ermoglichen, sowie die maximal erreichte
Parallelitét bei bestimmten Voraussetzungen@.

Wir stellen hier nur die Grundziige dieser Theorie vor, dies auch
nur fiir zentrale Datenbanken. Bei verteilten Datenbanken ergeben sich
einige zusétzliche Problemfaktoren (z.B. Zuverldssigkeit beim Verlust
von Nachrichten).

23Djese Theorie ist - vor allem in einigen Grundlagen - eng verwandt mit der
Theorie paralleler Prozesse, die im Laufe der 60er Jahre im Hinblick auf Probleme
in Betriebssystemen und der parallelen Programmierung entstand; man kann die
Concurrency-Control-Theorie als einen Ableger der Theorie paralleler Prozesse be-
zeichnen. Sie hat jedoch ein eigensténdiges Profil gewonnen, vor allem deshalb, weil
einige Randbedingungen in Datenbanken wesentlich anders als in Betriebssystemen
sind.
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Wie behandeln hier ferner nur Korrektheitskriterien, die fiir uni-
verselle CC-Verfahren gefordert werden miissen. In der Praxis duldet
man manchmal “unkritische” Interferenzen, weil dadurch die Parallelitat
erhoht werden kann. CC-Verfahren, die solche weicheren Korrektheits-
kriterien realisieren, sind nicht universell einsetzbar, sondern miissen
i.d.R. fallspezifisch entworfen bzw. adaptiert werden.

8.2 Die Modelle

Exakte Beschreibungen von Systemen erhélt man durch formale Mo-
delle. Modelle sind ein in allen Naturwissenschaften iibliches Mittel zur
Beschreibung und Untersuchung von Systemen. Ein Modell M ist ein
System, welches ein anderes reales oder gedachtes (geplantes) System S
modelliert, wenn gilt:

- M und S dhneln sich in den interessierenden Eigenschaften; in der
Regel sind dies Eigenschaften der Systemstruktur. Wegen der Ahn-
lichkeit sind Schliisse von M auf S moglich.

- M ist “einfacher” (kleiner, billiger, schneller verfiigbar, u.s.w.) als
S; in der Regel ist M auf die interessierenden Teilstrukturen von S,
auf "das Wesentliche” von S, reduziert. Von den unwichtigen und
lastigen Details von S wird in M abstrahiert.

Wir werden hier in doppelter Hinsicht von Details abstrahieren:

- Die Struktur der Datenbanken wird gegeniiber der Realitét stark
vereinfacht.

- Bei der graphischen Darstellung von Transaktionen und Ablaufen
werden diese auf das Zugriffsverhalten reduziert.

LS-Modelle von parallelen Transaktionen. Nach den Bedingun-
gen, die fiir universelle CC-Verfahren gelten, sind allein Zugriffe zu
Datenbank-Objekten wesentlich, nicht hingegen die Verarbeitungslogik
innerhalb eines Transaktionsprogramms.
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In unserem Modell fiir parallele Transaktionen in Datenbanken wer-
den wir noch einen Schritt weiter gehen: wir werden annehmen, daf
jede Transaktionsausfithrung nur aus zwei Ereignissen besteht, die wir
mit R; und W, bezeichnen; i ist die Nummer der Transaktion.

R; ist das Ereignis, bei dem die Eingabeoperanden der Transaktion
gelesen werden. Die Menge dieser Datenbank-Objekte bezeichnen
wir mit readset;.

W, st analog das Ereignis, bei dem die Datenbank-Objekte in
writeset; geschrieben werden.

Beide Ereignisse sind in unserem Modell atomar. W; findet auf
jeden Fall nach R; statt.

So geformte Transaktionen nennen wir Lese-Schreib—Trans-
aktionen, die Modelle fiir Abldufe dementsprechend Lese-Schreib-
Transaktions-Modelle (kurz: LS-Modelle).

In der Realitdt haben zwar viele Transaktionen eine &hnlich sim-
ple Struktur, es kénnen aber auch wesentlich komplexere Strukturen
mit vielen abwechselnden Lese- und Schreibzugriffen auftreten. Forma-
le Modelle, in denen sich ein so komplexes Zugriffsverhalten nachbilden
lafst, miissen deutlich komplizierter als die LS-Modelle sein und fiih-
ren zu einem hoheren Notationsaufwand. Es stellt sich indessen heraus,
dafl bereits in LS-Modellen alle wesentlichen Probleme auftreten und
Begriffsvarianten unterschieden werden konnen, so dak der Notati-
onsaufwand fiir Mehrschritt-Transaktionsmodelle nicht gerechtfertigt
ist.

In unseren Modellen gehen wir weiter davon aus, dafs in einem
beobachteten Ablauf eine beliebige, aber feste Menge von Transaktio-
nen genau einmal ausgefiihrt wird. Die folgende Definition enthélt die
gesamte statische Struktur der Modelle:

8.2.1 Struktur einer Datenbank mit parallelen Transak-
tionen

Definition: Die Struktur einer Datenbank mit parallelen Transaktio-
nen wird durch folgende Mengen modelliert:
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- Datenbank (= Menge von Datenbank-Objekten):
DB :={ o1, .., opp| }

- Transaktionen:
TR :={ Ty, ... T, };n=|TR|

- Ein-/Ausgabeoperandenmengen der Transaktionen:

fir alle i, 1 <i < n, ist readset; C DB die Menge der gelesenen
Objekte, writeset; C DB die Menge der geschriebenen Objekte

Es muftt gelten readset; U writeset; # ()

Alle Mengen sind endlich. Anmerkungen:

- Es wird nicht verlangt, dafs writeset; C readset; ist, d.h. eine Trans-
aktion kann ein Datenbank-Objekt “blind” iiberschreiben, ohne den
alten Inhalt gelesen und weiterverarbeitet zu haben.

- writeset; = () ist zulédssig. In diesem Fall ist T; eine Lesetransak-
tion.

- Eine Transaktion mit leerer Ein- und Ausgabeoperandenmenge wére
in unserem Modell sinnlos und wird deshalb aus geschlossen.

8.2.2 Logs

Ablédufe in unserem Modell nennen wir Logs. Wegen der Atomaritét
der Lese- bzw. Schreibereignisse ist ein Log eine Folge von Ereignissen,
die wir als Wort notieren werden. Da wir annehmen, dafs in einem Log
jede der Transaktionen aus TR genau einmal ausgefiihrt wird, enthélt
ein Log genau 2n Ereignisse.

In der Literatur werden Ablédufe in formalen Modellen héufig anders
bezeichnet, z.B. mit history, computation, schedule u.a.m.; die Bezeich-
nung Log ist am haufigsten, obwohl bei dieser Bezeichnung eine gewisse
Verwechslungsgefahr mit Recovery-Logs besteht. Beide sind in gewisser
Weise Aufzeichnungen von Ablaufen, allerdings einmal in einer realen
Datei und das andere Mal in einem gedachten formalen Modell.
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Definition (Logs zu TR): L := { RiW; } = ... = { R,W,, }

In dieser Definition ist

- {R;W;} die Menge, die aus dem einen Wort mit den beiden Zeichen
R; und W; besteht;

- % der sog. Mischoperator (shuffle-Operator), der Wortpaare aus zwei
Mengen ordnungserhaltend mischt. Bei endlichen Worten kénnen
wir ihn wie folgt definieren:

Definition: Sei A ein Alphabet und A* die Menge aller Worte iiber
A. Seien M, M’ Teilmengen von A*.

MxM = { uivy...Ugvg ’ u;, v; € A* fiir 1 <i <k,
uj..uy € M, vi..vp € M’ }

Die Menge L enthélt alle Abldufe, die potentiell eintreten kénnten,
wenn alle Transaktionen aus TR parallel gestartet wiirden und jede
Transaktion das sequentielle “Programm” begin R;; W; end ausfiihrte.

Logs sind als Folgen von effektiv ausgefiihrten Zugriffen zu ver-
stehen, nicht als Folgen von Anforderungen fiir Zugriffe, die an einen
CC-Mechanismus gerichtet werden und die von diesem ggf. umsortiert
werden.

Wir werden fiir Logs zwei verschiedenartige, aber dquivalente Nota-
tionen benutzen:

1. die halbgraphische Notation, die schon in Lehrmodul [3| eingefiihrt
wurde. Beispiel:

Darin bedeuten:
r(X)  Lesen des Objekts bzw. der Objektmenge X
w(X)  Schreiben des Objekts bzw. der Objektmenge X
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2. die textuelle Notation: Die Folge der Ereignisse wird als Wort no-
tiert. Zur besseren Ubersicht wird hinter dem Zeichen fiir das
Ereignis (R; oder W;) die Menge der gelesenen bzw. geschriebenen
Datenbanken-Objekte in Klammern angegeben. Beispiel:

11 — R1 (X)RQ(X)WQ(X)Wl (X)

Die formale Definition eines Logs bzw. der Menge L ist fest ver-
kniipft mit der Menge TR, jeder Log hat 2n Ereignisse. Gelegentlich
werden wir auch mit Anfangsstiicken von Logs und mit Logs, die sich
auf eine Teilmenge von TR beziehen, arbeiten. Hierzu definieren wir:

Definition: Sei TR’ eine Teilmenge von TR, 1 € L. Der Teillog zu
TR’ aus 1 ist die Folge von Ereignissen, die aus | entsteht, wenn man
alle Ereignisse von Transaktionen aus TR - TR’ entfernt.

Definition: Sei w ein Wort der Léange k. Fiir 0 < i < k ist pra-
fix(w,i) das Wort, welches aus den i ersten Zeichen von w besteht.

Definition: Sei M eine Wortmenge. préfixe(IM) ist die Menge aller
Préafixe von Worten aus M, also:
prifixe(M) := {u |3 vmituv e M }

Da jedes Wort (unechtes) Préfix von sich selbst ist, ist M Teilmen-
ge von prifixe(M). Ebenso ist das leere Wort in préfixe(M) enthalten,
sofern M # () ist. préfixe(L) ist somit die Menge aller Prifixe von Logs.

Die zeitliche Reihenfolge von Ereignissen in einem Log notieren wir
mit einem Pfeil, also R; — W,.

8.2.3 Andere Modelle fiir parallele Transaktionen

Der hier vorgestellte Typ von Modellen ist keineswegs der einzig mogli-
che und verniinftige. Er ist aber durchaus bedeutend, da er in vielen
wichtigen Quellen benutzt wurde. Ein anderer, ebenso bedeutender
Modelltyp modelliert Transaktionen als feste, aber beliebig lange Folge
von Ereignissen, bei denen jeweils genau eine Variable gelesen und ge-
schrieben wird (vgl. [EsCT75]). Es wird oft n-Schritt-Modell genannt.
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Daneben existieren auch Modelle, die die Struktur der Datenbanken
berticksichtigen, z.B. hierarchische Datenbanken-Strukturen in [Si82].

Bei LS-Transaktionen konnen gewisse Parallelitdtsanomalien gar
nicht auftreten, z.B. das nichtwiederholbare Lesen. Anders gesagt kon-
nen diese real durchaus erzeugbaren Erscheinungen in unseren Modellen
nicht nachvollzogen bzw. dargestellt werden. Die Alternative wéren all-
gemeinere (n-Schritt-) Modelle gewesen, bei denen das Zugriffsverhalten
der Transaktionen keinen Beschriankungen unterworfen gewesen wére.
Der Vorteil der allgemeineren Modelle ist ihre héhere Modellierungsfa-
higkeit. Die Kehrseite der Medaille ist der deutlich hohere notationelle
Aufwand und die kompliziertere Formulierung und Behandlung von
Zusammenhéngen.

Ein wichtiger Aspekt beim Vergleich der beiden Modelltypen ist
natiirlich, wie wichtig die Erkenntnisse sind, die nur durch sie erméog-
licht werden. In dieser Hinsicht haben die allgemeineren Modelle nur
unwesentliche Vorteile gegeniiber den Modellen mit LS-Transaktionen.
Alle wichtigen Begriffe und Zusammenhénge, die in diesem Lehrmodul
vorgestellt werden, konnen direkt auf die allgemeineren Modelle verall-
gemeinert werden. Weiter wird normalerweise nicht ohne Grund auf
Preclaiming und Sperren bis EOT (bzw. Schreiben aller Objekte erst
bei Commit) verzichtet, da sonst u.a. Fortpflanzung von Rollback auf-
treten konnte; dann aber werden die hoheren Modellierungsfahigkeiten
der allgemeinen Modelle nicht ausgenutzt.

Eine Abwéigung von Aufwand und Nutzen spricht daher gegen eine
Verwendung allgemeinerer Modelle im Rahmen dieses Lehrmoduls.

8.3 Konsistenzerhaltung

8.3.1 Konsistente Datenbank-Zustande

In diesem Abschnitt suchen wir nach Merkmalen von Logs, die garan-
tieren, dafs die Datenbanken am Ende in einem konsistenten Zustand
ist. Zunéchst ist zu klaren, wann ein Zustand unter den Voraussetzun-
gen und Annahmen unseres Modells konsistent ist. Voraussetzungen
sind:
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- Der Anfangszustand der Datenbanken ist konsistent.

- Jede Transaktion formt, allein ausgefiihrt, jeden konsistenten Zu-
stand in einen neuen konsistenten Zustand um. Das gleiche gilt fir
jede Folge nichtiiberlappend ausgefiihrter Transaktionen.

- Wir haben keine Kenntnis von der Bedeutung der Datenbanken-
Inhalte, Verarbeitungsfunktion der Transaktionen, den Konsistenz-
bedingungen oder sonstigen semantischen Eigenschaften des Da-
tenbanksystems. Wir kénnen auch nicht davon ausgehen, daf es
parallele, sich gegenseitig beeinflussende Ausfithrungen von Transak-
tionen gibt, die ebenfalls zu konsistenten Zustdnden fiihren, welche
nicht schon durch nichtiiberlappende Ausfiithrungen erzeugt werden
konnen.

Wir miissen daher einen pessimistischen Standpunkt einnehmen
dergestalt, daf jeder Datenbanken-Zustand als inkonsistent angesehen
wird, dessen Konsistenz mit den vorhandenen Mitteln nicht explizit
nachweisbar ist.

Die Menge der konstruierbaren konsistenten Datenbanken-Zusténde
in unserem Modell ist daher der Anfangszustand sowie jeder Zustand,
der durch eine nichtiiberlappende Ausfiihrung einer beliebigen Folge
von Transaktionen aus TR entsteht. Aus Griinden, die erst spéter
klar werden, sind nur solche Folgen fiir unsere Zwecke verwendbar, die
h6chstens eine Ausfiihrung jeder Transaktion aus TR enthalten. Ein
Zustand ist fiir uns also nur dann konsistent, wenn er aus dem An-
fangszustand der Datenbanken durch nichtiiberlappende Ausfithrung
der Transaktionen einer (eventuell leeren) Teilmenge von TR entsteht.

Serielle Logs. Statt des etwas holprigen Wortes “nichtiiberlappend”
ist die Bezeichnung seriell iiblich. Die seriellen Logs sind so wichtig,
dafs wir eine eigene Abkiirzung fiir diese Teilmenge von L einfiihren.
Bei seriellen Logs werden wir gelegentlich die Notationsform 1 =
T;1...T;, benutzen, sofern die Transaktionen schon bekannt sind.

Definition: Fiir 1 <1i < n sei (das Wort) T; := R;W,;. Die Konka-
tenation von Worten notieren wir durch Hintereinanderschreibung.
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S :={ Ti... Ty | {i1,.. ..,.in} ist eine Permutation von {1,...n} }

Ein serieller Log erhélt offensichtlich die Konsistenz der Datenban-
ken. Die seriellen Logs sind aber keineswegs die einzigen Logs, die dies
tun. Beispiel:

12:

T1  r(x,y)------- w(x)

T2 r(y)------ w(y)

T3 r(x,y)--w(x,y)

13:

T1  r(x,y)--w(x)

T2 r(y)--w(y)

T3 r(x,y)--w(x,y)

Der Log 1l erhélt, obwohl nicht seriell, die Konsistenz der Daten-
banken, da es unter allen “Umstinden” den gleichen Endzustand der
Datenbanken erzeugt wie 3.

Interpretationen. Die konkreten Inhalte von Datenbank-Objekten
héngen von folgenden “Umstéanden” ab:

- von den Wertemengen, die einzelnen Typen der Datenbank-Objekte
bzw. den Operandenstellen der Transaktionen zugeordnet werden;

- vom Anfangszustand der Datenbank;

- von der funktionalen Wirkung der Transaktionen.

Unter einer Interpretation versteht man eine Festlegung all die-
ser Einzelheiten. Wir kénnten Interpretationen auch formal definieren.
Wir miifiten jedoch fiir diese Einzelheiten relativ viele formale Bezeich-
nungen einfiihren, was zu aufwendig wére. Interpretationen sollten auch
so ausreichend zu verstehen sein.

Mit Hilfe einer Interpretation kann der Anfangszustand der Da-
tenbank und der Zustand nach jedem Ereignis eines Logs konstruiert
werden, d.h. eine Interpretation definiert zu jedem Log eine Folge von
Zustanden der Datenbank.
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Wir kénnen nun die obige Ausdrucksweise, daff zwei Logs unter al-
len Umsténden den gleichen Endzustand der Datenbanken erzeugen,
mit Hilfe von Interpretationen prézisieren.

Definition: Seien 1, I’ € prifixe(L). 1 und I’ heifsen fs-dquivalent
(bzw. Endzustands-dquivalent) <= bei allen Interpretationen ist
der Datenbanken-Zustand nach 1 und I’ der gleiche.

Die Abkiirzung fs steht fiir 'final state’, also Endzustand. Ein Bei-
spiel fiir ein Paar fs-dquivalenter Logs ist 1o und l3. Wenn man in einem
konkreten Fall die fs-Aquivalenz von zwei Logs anhand der gegebenen
Definition priifen wollte, wiirde man nie fertig, denn es gibt i.a. unend-
lich viele Interpretationen. Dennoch ist die fs-Aquivalenz sehr einfach
entscheidbar; wir werden aber erst spéter ein Verfahren angeben.

8.3.2 Serialisierbarkeit

Ein Log, der fs-dquivalent zu irgendeinem seriellen Log ist, erhélt so-
mit garantiert die Konsistenz der Datenbank. Solche Logs nennen wir
serialisierbar:

Definition: 1 € L heift fs-serialisierbar <= 41’ € Sund 1 und I
sind fs-dquivalent.

I’ heifit auch (fs-) Serialisierung von 1.

SR ist die Menge der serialisierbaren Logs.

In der Literatur ist Serialisierbarkeit auf viele verschiedene Arten
definiert worden, teilweise informell, teilweise in unterschiedlichen for-
malen Modellen. Alle Definitionen sind insofern gleichartig, als sie von
einem serialisierbaren Log stets verlangen, daf er das gleiche bewirkt
wie irgendein serieller Log. Die Definitionen beziehen sich stets auf ei-
ne Aquivalenz zwischen Logs. Die Unterschiede entstehen durch Bezug
auf verschiedene Aquivalenzbegriffe.

Die hier angegebene Definition bezieht sich auf die Endzustands-
Aquivalenz, sie wurde von zwei “Klassikern” der einschléigigen Literatur
([Pa79] und [Be+79]) iibernommen. Wir werden spéter auch andere
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Varianten der Serialisierbarkeit bzw. andere Aquivalenzen von Logs
betrachten.

Das Préadikat serialisierbar wird z.T. auch auf CC-Mechanismen an-
gewendet. Gemeint ist dann, daf alle effektiven Folgen von Zugriffen
(in diesem Sinne verstehen wir Logs ja stets), die der CC-Mechanismus
verursachen kann, serialisierbar sind. Wir werden die Bezeichnung
serialisierbar hier nicht in diesem Sinne benutzen.

Bei einigen Gelegenheiten werden wir auch Datenbanken-Zusténde
im Verlauf von Logs betrachten, also Zusténde, die von einem Prafix
eines Logs erzeugt werden, welches ggf. sogar mehr Lese- als Schreiber-
eignisse enthélt. Auch fiir diese Teil-Logs ist der Begriff Serialisierbarkeit
sinnvoll. Die obige Definition deckt diesen Fall nicht ab, so daf eine
eigene Definition erforderlich wird.

Definition: Sei 1 € préfixe(L). | heifit Préfix-fs—serialisierbar
<= Jein I’ € prifixe(S) mit der gleichen Menge von Schreiber-
eignissen wie in 1, und 1 und I’ sind fs-dquivalent.

Die hier gegebene Definition von Serialisierbarkeit enthélt die oben
gegebene als Sonderfall. Sie ist aber etwas umsténdlich und daher we-
nig gebréuchlich. Wir werden alle spateren Definitionen von Varianten
der Serialisierbarkeit formal stets auf L beziehen, im Bedarfsfall jedoch
die auf prifixe(L) bezogene Definition darunter verstehen.

Ein serialisierbarer Log hinterlafst die Datenbank in einem konsisten-
ten Zustand. Dies war auch der Ausgangspunkt unserer Uberlegungen
am Anfang dieses Abschnitts. Tatsédchlich leistet die Serialisierbarkeit
jedoch mehr: die Datenbank befindet sich am Ende des Logs sogar in
einem integren Zustand, sofern alle Transaktionen von den Benutzern
rechtzeitig gestartet wurden. Die Serialisierung des Logs gibt ndmlich
die logische Reihenfolge der Transaktionen an. Die Serialisierbarkeit
schliekt auch den Verlust von Anderungen aus, soweit diese Anderun-
gen nicht ohnehin verloren wéren, weil sie spater geloscht werden. Diese
Ausnahme ist nicht ganz einfach zu behandeln, sie betrifft sogenannte
tote Werte. Wir werden sie spater genauer untersuchen.
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8.3.2.1 Schwache Serialisierbarkeit

Die Serialisierbarkeit ist hinreichend fiir die Erhaltung der Konsistenz
der Datenbank, sie ist aber nicht notwendig, d.h. sie ist eigentlich etwas
zu restriktiv. Als Beispiel betrachte man den oben definierten Log 1;.
1; ist nicht serialisierbar (Beweis: Ubung!), erhilt aber die Konsistenz,
denn er ist fs-dquivalent zum Log, der nur aus T; besteht. Dieser Log
ist auch seriell, enthélt aber nicht alle Transaktionen, ist also auf eine
andere Menge TR zu beziehen.

Nach unseren fritheren Bemerkungen iiber die Menge der konstru-
ierbaren konsistenten Datenbanken-Zusténde erhélt ein Log genau dann
die Konsistenz der Datenbanken, wenn er fs-Aquivalent zu der seriellen
Ausfiihrung einer Teilmenge aller Transaktionen ist. Einen solchen Log
nennen wir schwach serialisierbar. Die schwache Serialisierbarkeit
ist im Rahmen unserer Randbedingungen hinreichend und notwendig
fiir die Erhaltung der Konsistenz der Datenbanken.

Definition: 1 € L heiftt schwach serialisierbar < d 1’ € prifi-
xe(S) und 1 und I’ sind fs-Aquivalent.
WSR ist die Menge der schwach serialisierbaren Logs.

Der Buchstabe W steht fiir weak(ly).

Ein serialisierbarer Log ist auch schwach serialisierbar, denn S ist
Teilmenge von prifixe(S). Die Umkehrung gilt nicht, z.B. ist 1; schwach
serialisierbar, aber nicht serialisierbar. SR ist also i.a. eine echte Teil-
menge von WSR. Die echte Teilmengenbeziehung zwischen Mengen von
Logs entspricht dem “echt restriktiver” zwischen Restriktionen. Seriali-
sierbarkeit ist also echt restriktiver als schwache Serialisierbarkeit.

Die schwache Serialisierbarkeit schlieftt, im Gegensatz zur Serialisier-
barkeit, den Verlust von Anderungen nicht aus, bspw. in 1;. Deshalb ist
sie i.a. ein unzureichendes Korrektheitskriterium fiir Logs. Ein gewisser
Nutzen in diesem Kriterium liegt darin, dafs es genau die Konsisten-
zerhaltung ausdriickt, d.h. ein Datenbanken-Zustand ist inkonsistent,
wenn er von einem nicht schwach serialisierbarem Log erzeugt wurde.
Ein Zustand, der von einem nicht serialisierbaren Log erzeugt wurde,
kann hingegen konsistent sein, weil “nur” eine Anderung verlorenging.
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8.3.2.2 Strikte Serialisierbarkeit

Mit “serialisieren” bezeichnen wir die Umformung eines gegebenen Logs
in einen fs-Aquivalenten seriellen Log, was man sich so vorstellen kann,
daft die im Log enthaltenen Transaktionen gegeneinander verschoben
werden.

Beim Serialisieren kann ein merkwiirdiger Effekt zu beobachten
sein: Es ist manchmal zwingend erforderlich, zwei nicht iiberlappende
Transaktionen in ihrer Reihenfolge zu vertauschen. Beispiel:

14:

T1 r(x,y)-------- w(y)

T2 r(y,z)------------—- w(z)

T3 r(z,u)------ w(u)

Sei 15 — T3T2T1

l4 ist serialisierbar, denn ly ist fs-dquivalent zu l5 und l5 ist seriell.
I5 ist zugleich der einzige serielle Log, der fs-Aquivalent zu l4 ist. T und
T3 iiberlappen in 14 nicht und sind in 15 in der Reihenfolge vertauscht.

Definition: FEine Umordnung ist eine Vertauschung der Reihenfolge
zweier nichtiiberlappender Transaktionen in zwei Logs.

Eine Umordnung beim Serialisieren kann unter gewissen Umsténden
von einem Benutzer bemerkt und als Fehlverhalten bewertet werden.
Die logische Reihenfolge der Transaktionen (bzw. Anderungen der Rea-
litdt) ist ndmlich diejenige, die in dem seriellen Log angegeben wird.
Ein Benutzer hingegen, der im obigen Beispiel die Transaktionen T
und T3 gestartet hat, hat die umgekehrte Reihenfolge geplant.

Wir sind daher besonders interessiert an solchen Logs, die ohne
Umordnungen serialisierbar sind. Solche Logs nennen wir strikt seriali-
sierbar.

Definition: 1 € L heifst strikt serialisierbar «<— 31" € S, 1, I’
sind fs-Aquivalent und ohne Umordnungen.
SSR ist die Menge der strikt serialisierbaren Logs.
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Offensichtlich ist SSR i.a. eine echte Teilmenge von SR.

Umstande, unter denen ein Benutzer Umordnungen iiberhaupt be-
merken kann und als fehlerhaft empfindet, sind recht selten. Es ist
daher nicht zwingend notwendig zu fordern, dafs ein CC-Mechanismus
nur strikt serialisierbare Logs zuldftt. Andererseits sind jedoch CC-
Mechanismen, die serialisierbare, aber nicht strikt serialisierbare Logs
erzeugen, relativ kompliziert, so daf die obige Forderung meist “freiwil-
lig” erfiillt wird.

8.3.3 Herbrand-Interpretationen

Wir hatten oben die Frage, wie denn die fs-Aquivalenz zweier Logs ef-
fektiv entschieden werden kann, zuriickgestellt und kommen jetzt darauf
zuriick.

Das Problem besteht darin, daf wir eine Aussage folgender Art
beweisen wollen: Ein Objekt enthélt unabhéngig von der Wahl der In-
terpretation bei verschiedenen Gelegenheiten (hier: am Ende zweier
Logs) stets den gleichen Wert. Wir kénnen diese Aussage aber nicht ein-
fach fiir alle Interpretationen ausprobieren, denn es gibt mit Ausnahme
von uninteressanten Sonderfillen stets unendlich viele Interpretationen.

Zur Losung dieses und einiger verwandter Probleme fiihren wir
eine spezielle Art von Interpretationen ein, sogenannte Herbrand-
Interpretationen. Diese haben die folgende sehr niitzliche Eigenschaft:
Wenn zwei Objektinhalte bei einer Herbrand-Interpretation gleich sind,
dann sind sie bei jeder Interpretation gleich. Dank dieser Eigenschaft
reduziert sich das o.g. Problem darauf, die Gleichheit der Objektinhal-
te bei einer Herbrand-Interpretation zu iiberpriifen. Die fs-Aquivalenz
wird dadurch in linearer Zeit entscheidbar.

Herbrand-Interpretationen sind eines der wichtigsten technischen
Hilfsmittel in der Theorie paralleler Systeme. Gelegentlich werden sie
auch freie oder symbolische Interpretationen genannt. Die letzte
Bezeichnung ist insofern treffend, als man interpretierte Abldufe als
symbolische Berechnungen ansehen kann, bei denen nur mit Formeln
und Symbolen manipuliert wird, die Formeln aber nicht “ausgerechnet”
werden. Herbrand-Interpretationen sind iibrigens sehr eng verwandt
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einer Term-Algebra.

8.3.3.1 Definition

Kommen wir nun zur Definition. Zu jedem Paar TR/DB gibt es genau
eine Herbrand-Interpretation. Anzugeben sind die Wertemengen, der
Anfangszustand der Datenbanken und die Verarbeitungsfunktionen der
Transaktionen.

(a) Wertemengen: Es werden keine sortenspezifischen Wertemengen
unterschieden, sondern es wird nur eine einheitliche Wertemenge ver-
wandt, das sogenannte Herbrand-Universum. Dieses enthélt Terme
iiber folgenden Konstanten- und Funktionssymbolen:

- Symbole fiir Konstanten: fiir jedes o € DB ist 'o’ ein Konstanten-
symbol.

- Symbole fiir Funktionen: fiir jedes i mit 1 < i < n und jedes j mit
1 <j < |writeset; | ist Ty; ein Funktionssymbol. j ist die Nummer
eines Ausgabeoperanden von T;. Hierzu stellen wir uns vor, alle
Ausgabeoperanden von T; seien durchnumeriert, und zwar von links
nach rechts in der Parameterliste.

Das Herbrand-Universum enthélt nun folgende Elemente, die wir
kurz Terme nennen:

1. Alle Konstantensymbole sind Terme.

2. Wenn Tj; ein Funktionssymbol ist, tq,...,t; Terme sind und k =
lreadset;|, dann ist "T;;(t1,...,tx)" ebenfalls ein Term (wobei die Ter-
me t; textuell eingesetzt wurden).

3. Alle Terme des Herbrand-Universums sind durch die Regeln 1 und 2
in endlich vielen Schritten konstruierbar.

(b) Anfangszustand der Datenbank: Das Datenbank-Objekt o enthélt
den Term ’o’ als Anfangswert.

(c) Verarbeitungsfunktion der Transaktionen: Sei T; aus TR, k =
[readset;|. Wenn die Terme t1,...,t; als Eingabewerte gelesen wurden,
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dann schreibt T; in seinen j-ten Ausgabeoperanden (1 < j < |writeset;|)
den Term "Ty;(t1,...,tx) .

Terme kann man auch als Formeln bzw. Ausdriicke, &hnlich wie in
Programmiersprachen, ansehen. Diese Ausdriicke miissen aber als Text
verstanden werden, was auch durch die Schreibweise in Hochkommata
angedeutet wird. Keinesfalls diirfen die Ausdriicke als Ergebnis ihrer
Auswertung verstanden werden, Terme sind uninterpretierte Ausdriicke.

Betrachten wir nun an einem konkreten Beispiel, welche Inhal-
te der Objekte sich bei einer Herbrand-Interpretation ergeben. Wir
verwenden den oben definierten Log l3. Wir notieren die Folge der
Datenbanken-Zustinde in Form einer Tabelle:

Zustand Inhalt von x Inhalt von y
Anfangszustand | 'x’ 'y’

nach R (x,y) X’ 'y’

nach Wy (x) Ti(x,y) 'y’

nach Ra(y) T (x,y) 'y’

nach Wy(y) Tu(xy) "Ta1(y)’

nach R3(x,y) T (xy)’ Ta(y)

nach W(x,y) | "Ts1(Tui(xy),T21(y))" | "Ta2(T11(xy),T1(y))’

Der Inhalt der Datenbanken dndert sich natiirlich nur bei Schreib-
ereignissen.
8.3.3.2 Eigenschaften von Herbrand-Interpretationen
Im folgenden Lemma listen wir einige der niitzlichen Eigenschaften von

Herbrand-Interpretationen auf, deren Beweis trivial ist.

Lemma 1: Bei einer Herbrand-Interpretation gilt fiir jeden Log 1 und
jeden im Laufe von | auftretenden Objektinhalt (bzw. Term) t:

a) t hat entweder die Form ’v’, v aus Datenbanken, oder die Form
"Tyi(...)"
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b) Man kann an t erkennen, ob es sich um den Anfangswert des
Objekts oder um einen spater geschriebenen Wert handelt. Im
zweiten Fall kann man weiter erkennen,

- von welcher Transaktion t geschrieben wurde,

- in den wievielten Ausgabeoperanden dieser Transaktion (also
in welches Objekt) t geschrieben wurde,

- welche Eingabewerte (-terme) von dieser Transaktion bei ih-
rem Leseereignis gelesen wurden.

c) Man kann an t erkennen, in welchem Objekt dieser Wert ste-
hen muf, d.h. es gibt keinen Wert, der in zwei verschiedenen
Objekten auftreten kann.

d) Jeder Wert wird im Laufe von | hochstens einmal geschrieben.

e) Man kann aus t die Baumstruktur der Rechenschritte rekonstru-
ieren, die zur Bildung von t fiihrten.

Aus e kénnen wir nun sofort den folgenden Satz ableiten:

Satz 2: Sei t der Inhalt eines Datenbank-Objekts nach einem Préfix
eines Logs 1 bei einer Herbrand-Interpretation. Aus t kdnnen wir den
Inhalt dieses Objekts bei jeder anderen Interpretation I ableiten.

Beweis: Wir fassen t als Ausdruck auf und werten ihn geméfs I aus.
Der resultierende Wert ist der gesuchte Objektinhalt. Aus Lemma le
folgt, dafs sich dieser Wert auch bei I ergeben hétte. q.e.d.

Diesen Satz wollen wir am obigen Beispiel illustrieren. Als spezielle
Interpretation nehmen wir an:

- Alle Wertemengen: integer
- Anfangswert von x: 10; von y: 20
- Verarbeitungsfunktionen:

Ty x:=x+7y;

To: y :=y + 100;

Ts: (x,y) := (x-y,0);
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Zustand Inhalt von x | Inhalt von y
Anfangszustand 10 20
nach R (x,y) 10 20
nach Wi (x) 30 20
nach Ra(y) 30 20
nach Wa(y) 30 120
nach Rs(x,y) 30 120
nach Ws(x,y) -90 0

Die Auswertung von Termen sei anhand des Endinhalts von x ex-
emplarisch vorgefiihrt:

T31(T1( %, y),To1(y)) = T31(T11(10,20),T21(20)) = T31( 30 , 120
) =-90

Man beachte, dafs sich aus den Termen die zeitliche Reihenfolge
mancher Ereignisse nicht exakt rekonstruieren léft, die zu diesem Term
fiihrten. Beispielsweise hitten W1 und R in umgekehrter Reihenfolge
auftreten konnen.

Mit Hilfe von Satz 2 folgen sofort die beiden folgenden Korollare:

Korollar 3: 11’ € prifixe(L) sind fs-dquivalent <= 1 und 1’ erzeu-
gen unter einer Herbrand-Interpretation den gleichen Endzustand der
Datenbanken.

Korollar 4: Die fs-Aquivalenz zweier Logs ist in einer Zeit entscheid-
bar, die linear in der Summe ihrer Langen und |DB] ist.

8.3.4 Tote Transaktionen
8.3.4.1 Einfiihrung

Ein (strikt) serialisierbarer Log hinterldft die Datenbank in einem kon-
sistenten Zustand. Dies impliziert aber nicht, daf nicht zwischenzeitlich
ein inkonsistenter Datenbanken-Zustand aufgetreten und von einer
anderen Transaktion gelesen worden sein konnte. Hierzu ein Beispiel:
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16:

T1  r(y)-—--——mmo - w(x)

T2 r()-mmm e w(x,y)
T3 r(x)--w(x,y)

T4 r(x,y)--wQ

Die Datenbank ist nach dem Ereignis W offenbar inkonsistent, denn
das Prafix von lg bis einschlieflich Wy ist nicht schwach serialisierbar.

T4 liest inkonsistente Daten und gibt sie potentiell an den Benutzer
weiter. Da T4 eine Lesetransaktion ist, kann ihre inkonsistente Sicht
nicht zu einer weiteren Verletzung der Konsistenz der Datenbanken
flihren.

Eine Variante dieses Beispiels kann gewonnen werden, indem man
writesety = { x } wahlt. Ty ist jetzt zwar keine Lesetransaktion mehr,
ihre Ausgabe in x wird jedoch iiberschrieben, ohne vorher gelesen wor-
den zu sein.

In beiden Varianten hat T4 keinen EinfluR auf den Endzustand der
Datenbanken. Solche Transaktionen nennen wir tot.

In diesem Abschnitt werden wir i.w. den Begriff tot und sein Ge-
genteil, lebendig, exakt beschreiben. Wir werden zeigen, daf in se-
rialisierbaren Logs nur tote Transaktionen inkonsistente Daten lesen
konnen. Im folgenden Abschnitt werden wir dann etwas allgemeiner die
Frage diskutieren, ob iiberhaupt temporére Inkonsistenzen zugelassen
werden diirfen.

Definition: Eine Aktion ist (im Kontext der LS-Modelle!) das
Schreiben eines Datenbank-Objekts anlafilich eines Schreibereignisses
W; in einem Log ]E] Fiir alle o € writeset; findet eine eigene Akti-
on statt, die wir mit dem Symbol A;; identifizieren, wenn o der j-te
Ausgabeoperand von T} ist.

Definition: Seil € L. Ein Wert (bzw. die Aktion, die ihn schreibt)
ist lebendig in 1, wenn er entweder

24In diesem Abschnitt bendtigen wir keinen Begriff fiir das Lesen eines Objekts,
Aktionen werden daher automatisch als Schreib-Aktionen verstanden.
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- bis zum Ende von | in seinem Datenbank-Objekt unverdndert bleibt,
oder

- von einer anderen Transaktion gelesen wird, die wenigstens einen
lebendigen Wert schreibt.

Eine Transaktion ist lebendig in 1, wenn sie wenigstens eine in I leben-
dige Aktion enthélt.

Lesetransaktionen sind stets tot. Bei allen anderen Transaktionen
bzw. bei allen Aktionen héngt die Lebendigkeit immer von der Position
der Ereignisse in dem Log 1 ab.

Eine Transaktion ist schon lebendig, wenn sie eine einzige lebendige
Aktion enthélt. Wenn keine Lesetransaktionen vorhanden sind, impli-
ziert die Abwesenheit toter Aktionen in einem Log die Abwesenheit
toter Transaktionen.

8.3.4.2 Verluste

Ein toter Wert in einem Log entspricht in der Realitdt dem soforti-
gen oder spéteren Verlust von Information in der Datenbank. Wenn
ein toter Wert allerdings gelesen wurde, so kann er an die Umwelt zu-
riickgegeben worden sein und hat dann ggf. seinen Zweck erfiillt; wenn
er anschliefend absichtlich geloscht wird, kann man dies schlecht eine
Parallelitdtsanomalie nennen. Es bietet sich daher an, zwei Arten von
Verlusten zu unterscheiden:

1. serielle Verluste: Dies sind Verluste bzw. tote Aktionen in seriellen
Logs (oder seriellen Teilen von Logs), z.B.:

T1  r(x)---w(x)
T2 r()---w(x)

Aq1 ist tot, denn der Inhalt von x wird ungelesen geléscht. To
schreibt x, ohne es vorher zu lesen.

2. Verluste durch Parallelitit: Dies sind Verluste bzw. tote Ak-
tionen in nichtseriellen Logs, bei denen eine Transaktion in einem
Objekt einen anderen Wert {iberschreibt als den, den sie gelesen hat.
Ein Beispiel ist der Log 1;.
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Verluste durch Parallelitdt konnen durch einen CC-Mechanismus
vermieden werden, indem die betroffenen Transaktionen eben nicht
parallel ausgefiihrt werden, serielle Verluste hingegen nicht: Ursache
sind Transaktionen, bei denen nicht writeset; C readset; gilt. Auf diese
Mengen hat ein CC-Mechanismus jedoch keinen Einfluf, er kann keine
seriellen Verluste verhindern.

Am Ende dieses Abschnitts werden wir zeigen, daf die Abwesenheit
von beiden Arten von Verlusten in serialisierbaren Logs eng zusammen-
héngt.

8.3.4.3 Feststellung der Lebendigkeit

Die Definition von Lebendigkeit ist rekursiv, an einer Stelle erscheint ein
Existenz-Quantor. Die effektive Entscheidung, ob ein gegebener Wert
tot ist oder nicht, scheint daher nicht ganz einfach. Dieses Problem
konnen wir wieder mit Hilfe von Herbrand-Interpretationen losen.

Satz 5: Seil € L, A;; eine Aktion in 1, die bei einer Herbrand-
Interpretation den Term t;; schreibt. A;; bzw. t;; ist lebendig in 1 <=
dJ ein Objekt o, welches nach | bei einer Herbrand-Interpretation einen
Term t enthilt, in dem das Funktionssymbol T;; auftritt (d.h. t;; ist in
t als Unterterm enthalten oder ist gleich t).

Beweis: “=": Klar, wenn der von A;; geschriebene Wert in seinem
Objekt nicht mehr in 1 verandert wird (“unechter” Unterterm von t).
Andernfalls wird dieser Wert von einer anderen lebendigen Transaktion
T’ gelesen und erscheint als Unterterm in den Termen, die diese Trans-
aktion schreibt. Fiir die lebendigen Aktionen von T’ gilt die gleiche
Argumentation. Da | endlich lang ist, kann t;; nur endlich oft wei-
tertransformiert werden, d.h. irgendwann ist ein Term erreicht, der
Endzustand seines Datenbank-Objekts ist.

“«<" Klar, falls t=T;;(...). Andernfalls kénnen wir aus der Struktur
des Terms t geméf Lemma le eine Kette von Transaktionen ableiten,
die t;; zu t weiterverarbeitet hat. Die letzte dieser Transaktionen ist
lebendig, da sie den Endinhalt eines Datenbank-Objekts schreibt, alle
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fritheren sind lebendig, da sie einen Wert schreiben, der von einer le-
bendigen Transaktion gelesen wird, namlich der jeweils néchsten in der
Kette. t;; wird also von einer lebendigen Transaktion gelesen. q.e.d.

Die Lebendigkeit einer Aktion in 1 kann somit dadurch entschie-
den werden, daft der Endzustand der Datenbanken nach 1 bei einer
Herbrand-Interpretation gebildet und nach dem Funktionssymbol T';
durchsucht wird. Dies ist mit einem Zeitaufwand moglich, der linear in
der Grofse von |DBJ, TR und der Lénge von 1 ist.

8.3.4.4 Tote Transaktionen in FS-dquivalenten Logs

Eine weitere wichtige Anwendung von Herbrand-Interpretationen ist
die folgende Charakterisierung von fs-dquivalenten Logs:

Lemma 6: Seien |, I’ aus L fs-dquivalent. Dann gilt:

a) 1 und 1" haben die gleiche Menge lebendiger Aktionen.
b) 1 und I’ haben die gleiche Menge lebendiger Transaktionen.

c) Bei jeder Interpretation liest jede lebendige Transaktion in 1 die
gleiche Eingabe wie in I'.

Beweis: a folgt direkt aus Satz 5, b aus a, ¢ aus b und Lemma 1b.
q.e.d.

Die Umkehrung von Lemma 6 gilt nicht. Als Gegenbeispiel betrachte
man den Log

T1  rx)--w(y)

T2 r(y)--w(z)

T3 r(uw)--w(y)

T4 r(y)--w(v)

und mit den gleichen Transaktionen den Log T3T4T1Ts. In beiden Logs
sind alle Aktionen und Transaktionen lebendig und lesen die gleichen
Daten. Trotzdem sind sie nicht fs-dquivalent.
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8.3.4.5 Sichten von lebendigen Transaktionen

Mit Hilfe von Satz 5 und Lemma 6 kdnnen wir nun, wie schon eingangs
angekiindigt, folgendes beweisen:

Satz 7: Seil € SR, T; € TR, T; lebendig in 1. Dann ist die Sicht von
T; in 1 konsistent.

Beweis: Sei le S, 1, I’ fs-Aquivalent. Lemma 6 impliziert, dak T; auch in
I’ lebendig ist und die gleiche Sicht wie in | hat. Da in serialisierbaren
Logs alle Sichten konsistent sind, folgt die Behauptung. q.e.d.

Wenn nun alle Transaktionen in SR lebendig sind, dann folgt dar-
aus mit Satz 7, dafs alle Sichten konsistent sind. (Lesetransaktionen
diirfen dann allerdings nicht auftreten.)

Das folgende Lemma liefert uns eine einfach zu formulierende Be-
dingung, die die Abwesenheit toter Transaktionen in SR garantiert:
Fiir alle i, 1 <i < n, muf gelten: () # writeset; C readset;.

Lemma 8: Falls fiir alle i, 1 <1i < n, gilt: writeset; C readset;, so
enthilt ein serialisierbarer Log 1 keine toten Aktionen.

Beweis: Sei zunédchst 1 € S. Jeder Wert, der bei einer Herbrand-
Interpretation im Laufe von 1 in ein Objekt x geschrieben wird, bleibt
dort unverdndert oder wird in x weiter transformiert bis zum Endzu-
stand von x. Alle Aktionen sind daher lebendig in 1. Fiir ein 1 € SR - S
folgt die Behauptung direkt mit Lemma 6b. q.e.d.

Lemma 8 und Satz 7 beweisen die obige Behauptung, daf () #
writeset; C readset; fiir alle i impliziert, dafs alle Sichten in serialisier-
baren Logs konsistent sind. Tatséchlich impliziert diese Voraussetzung
noch erheblich mehr, dies wird in Abschnitt 4.4.5 gezeigt werden.

Die Umkehrung von Lemma 8 gilt i.a. natiirlich nicht. Sie gilt aber
“fast”, denn sie gilt aufler fiir einige uninteressante Randféille immer:

Lemma 9: Angenommen, alle Logs in SR (oder S) enthalten keine
toten Aktionen und fiir ein i, 1 < i < n, gilt: writeset; I readset;.
Dann gilt fiir alle j, 1 <j <mn, i # j, writeset; N writeset; = {.



184 Concurrency-Control-Theorie

Beweis: Angenommen, die Behauptung gilt nicht. Man wéhle ein T}
mit writeset; N writeset; # () und einen beliebigen seriellen Log 1, der
mit R;W;R;W; beginnt. Dann iiberschreibt W; ein Objekt von T},
d.h. I enthélt eine tote Aktion, Widerspruch. q.e.d.

Lemma 9 hat folgende Konsequenz: Bei Abwesenheit toter Aktio-
nen in SR oder S kann kein im Laufe eines Logs geschriebener Wert
seriell verlorengehen, sondern nur Anfangswerte. Da die Anfangswerte
letztlich aber auch irgendwann in fritherer Zeit, die im Log nicht mehr
dargestellt wird, erzeugt wurden (oder ersatzweise durch eine initiali-
sierende Transaktion Ty mit writeset) = DB erzeugt wurden), kénnen
iiberhaupt keine seriellen Verluste auftreten (da writesety = DB, konnte
die Bedingung writeset; N writesety = () nicht erfiillt werden (writeset;

£ 01)).

8.3.5 Temporire Anomalien in serialisierbaren Logs

Im Beispiel lg aus dem vorigen Abschnitt hatte eine Transaktion in ei-
nem strikt serialisierbaren Log eine inkonsistente Sicht. Ursache war
eine temporare Inkonsistenz der Datenbank.

Eine temporére Inkonsistenz tritt auch im Standardbeispiel der Um-
buchung eines Beldbetrags zwischen zwei Konten auf. Die Ursache fiir
die Inkonsistenz liegt hier darin, daf die Transaktion ihre Ergebnisse in
mehreren Schritten schreibt. Derartige Inkonsistenzen sind vergleichs-
weise harmlos, denn sie werden von der gleichen Transaktion behoben,
die sie verursachte. Wenn alle Schreiboperationen auf einmal beim
Commit durchgefithrt werden, kénnen sie gar nicht auftreten. Da wir in
unseren Modellen das atomare Schreiben beim Commit voraussetzen,
konnen wir temporéare Inkonsistenzen vom Typ “Zwischenergebnisse”
in den Modellen nicht nachbilden, d.h. im Beispiel lg liegt eine ganz
andere Ursache vor.

Die eigentliche Ursache von temporaren Inkonsistenzen, die in unse-
rem Modell auftreten konnen, sind nichtserialisierbare Prifize von Logs.
In Ig ist das Préfix bis Wy nicht serialisierbar, und es liegt ein teil-
weiser Verlust vor, d.h. die Wirkung einer Transaktion geht dadurch
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teilweise verloren, daf eine echte, nichtleere Teilmenge ihrer Ausgabe-
operanden in einer Art geléscht wird, die in einem seriellen Log nicht
auftreten konnte.

Teilweise Verluste sind jedoch nicht die einzige denkbare Ursache
fiir temporére Inkonsistenzen (z.B. wéhle man in lg writesets = { y }),
entscheidend ist die Nichtserialisierbarkeit.

Daneben unterscheiden sich die temporéren Inkonsistenzen in unse-
rem Modell von denen vom Typ “Zwischenergebnisse” in einem weiteren
wichtigen Merkmal: Die Transaktionen, die die Inkonsistenz verur-
sachten, konnen sie nicht selbst beheben, da sie sie bei ihrem einzigen
Schreibereignis verursachen und damit beendet sind. Die Reparatur
kann nur von einer oder mehreren anderen, eventuell schon gestarteten
Transaktion zu einem spateren Zeitpunkt bewirkt werden. In lg bspw.
repariert Ty die Inkonsistenz.

Die Reparatur besteht i.w. darin, die inkonsistenten Teile der Daten-
banken zu l6schen. Dies mufs nicht sofort geschehen, die inkonsistenten
Werte kénnen sogar noch einige Male weiterverarbeitet werden. Ent-
scheidend ist, daf sie den Endzustand nicht beeinflussen.

Eine reparierende Transaktion ist eigentlich in ihrem Verhalten vol-
lig autonom. Insbesondere kann sie zuriickgesetzt werden, sofern es
sich nicht um ein DBS ohne Rollback-Moglichkeit handelt, was aber
sehr ungewohnlich isﬁ Da es keine Garantie gibt, daf die reparieren-
de Transaktion tatséchlich zu Ende gefiithrt wird, sind die temporéren
Inkonsistenzen vom Typ “Fremdreparatur” i.a. nicht akzeptabel.

Oft werden zuriickgesetzte Transaktionen sofort automatisch neu
gestartet, z.B. nach einem Rollback zur Deadlock-Auflésung. Durch den
automatischen, eventuell wiederholten Neustart wird letztlich doch ga-
rantiert, dafs der inkonsistente Teilzustand gel6scht wird. Die Zeitdauer
bis zur Loschung kann jedoch erheblich ldnger sein als die Ausfiih-
rungsdauer der loschenden Transaktion. Wahrend dieser Wartezeit
miifften die inkonsistenten Objekte fiir neue Transaktionen gesperrt

25Transaktionen werden auch in parallelen Programmen, dort insb. bei paralle-
len abstrakten Datentypen eingesetzt. In diesem Kontext ist die Abwesenheit von
Rollback durchaus denkbar.
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werden. Deswegen sind temporéare Inkonsistenzen selbst im Falle des
automatischen Neustarts nicht akzeptabel.

Der spéter geloschte Teilzustand, der die temporéare Inkonsistenz
verursacht, ist meist tot, so auch im Log lg. Zwingend notwendig ist
dies jedoch nicht, denn die betreffenden Werte kénnen auch einzeln
weiter transformiert werden, ohne eine permanente Inkonsistenz der
Datenbanken zu verursachen. Beispiel:

17:

Tl r(u,x)--—----——mmo w(x,z)

T2 r()--w(x,y)

T3 r(x)--w(u)

T4 r(x)---—————- w(v)

T5 r(x,y,z)----w()

T6 () mmm e w(x)

17 ist fs-dquivalent zu T1T4T2T3Tg und T35 an beliebiger Stelle, also
serialisierbar. Der Zustand nach W ist inkonsistent, aber kein Wert ist
tot. Das Objekt x wird zunéchst fiir einen “Datenflufs” von Ty nach Ty
benutzt, danach fiir einen Datenfluf” von T¢ nach T4, und schlieflich
von Tg blind iiberschrieben. Die Reihenfolge der beiden Datenflufinut-
zungen von x kann ohne Auswirkung auf den Endzustand vertauscht
werden.

17 ist nicht strikt serialisierbar, denn in allen fs-dquivalenten Logs
sind T9 und T4 umgeordnet. Man kann zeigen, dafs in strikt seriali-
sierbaren Logs ohne tote Aktionen keine temporéren Inkonsistenzen
auftreten konnen.

Statt eines teilweisen Verlustes mit anschlieffender Inkonsistenz der
Datenbanken kann natiirlich auch ein volliger Verlust einer Transaktion
eintreten. Im Beispiel lg wére hierzu writesets = { x } zu wihlen. T
wéare dann tot. Ty liest jetzt zwar konsistente Daten, aber nicht mehr
die aktuell giiltigen, da ja T3 verlorenging.

Diese Erscheinung koénnen wir analog einen temporaren Verlust
nennen. Der Verlust ist insofern temporér, als er spéter gegenstands-
los wird, weil die betroffenen Teile der Datenbanken geloscht bzw.
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iiberschrieben werden. Der Zeitraum, in dem er zu nicht aktuellen Sich-
ten fithren kann, ist somit beschréinkt. Im abgewandelten Beispiel lg
“repariert” wieder Ty den tempordren Verlust.

Auch bei dieser temporiren Anomalie sind reparierende Transaktio-
nen erforderlich, welche moglicherweise zuriickgesetzt werden kénnen.
Daher sind auch temporare Verluste i.a. nicht akzeptabel.

Beide vorgestellten temporaren Anomalien kénnen in strikt seriali-
sierbaren Logs auftreten. Hieraus folgt, dafs die Serialisierbarkeit wie
auch die strikte Serialisierbarkeit i.a. kein hinreichendes Korrektheits-
kriterium fiir Logs sind.

8.3.6 On-line-Scheduler

Die Serialisierbarkeit ist zunéchst ein Korrektheitskriterium fiir die ver-
zahnte Ausfithrung vollstdndiger Transaktionen. Wir kénnen also erst,
nachdem alle laufenden Transaktion beendet sind, entscheiden, ob die
aufgetretene Verzahnung zuléssig war oder nicht. Bei den meisten CC-
Verfahren miissen wir aber sofort entscheiden, ob eine Aktion ausgefiihrt
werden kann, wir kdnnen nicht warten, bis alle laufenden Transaktion
ihre restlichen Zugriffe durchgefiihrt haben und beendet sind. Betrach-
ten wir hierzu Bild Rl Jede einzelne Transaktion verursacht eine
Sequenz von Aktionsaufrufen.

Abbildung 8.1: On-line-Scheduler

Immer dann, wenn eine Transaktion erneut eine Aktion aufruft, mufs
eine DBMS-Komponente, die wir Scheduler nennen, entscheiden, ob
diese Aktion sofort oder erst spater ausgefiihrt wird. Diese Entschei-
dungen bestimmen, wie die einzelnen Sequenzen von Aktionsaufrufen zu
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einer einzigen Sequenz von effektiven Aktionsausfithrungen zusammen-
gesetzt werden. Die Entscheidungen konnen nur auf Informationen iiber
die neuen Aktionen und iiber die bisher schon durchgefiihrten Aktionen
der Transaktionen basieren, nicht auf zukiinftig vielleicht folgenden Ak-
tionsaufrufen (diese miiften ndmlich irgendwie vorab deklariert werden).
Wir sprechen daher von einem On-line-Scheduler.

Den Ankunftsstrom von Aktionsaufrufen kénnen wir ebenfalls durch
einen Log darstelleﬂ den wir i.f. als Aufruflog bezeichnen. Die Aufga-
be des Schedulers besteht u.a. darin, Aktionen in anderer Reihenfolge
als im Aufruflog auszufiithren, wenn sonst Parallelitdtsanomalien eintre-
ten wiirden. Anders gesagt formt ein Scheduler den Aufruflog in einen
effektiv wirksamen Log um. Da wir den Aufruflog ebenfalls als Log
darstellen, bildet ein Scheduler die Menge L auf sich selbst ab. Ge-
nauer sollen natiirlich nicht alle Logs als Bild auftreten, sondern nur
die korrekten Logs. Wenn K eine Menge von korrekten Logs ist, dann
ist ein Scheduler fiir K eine Funktion SCH: . — K. Kandidaten fiir
K sind z.B. SR und SSR. SCH formt einen Log i.a. in einen nicht-fs-
aquivalenten Log um. Fiir | aus K sollte natiirlich gelten: SCH(1) =
1.

Bei einem Aufruflog 1 konnen die ersten i Aktionen genau dann so-
fort ausgefiihrt werden, wenn préifix(l,i) aus préfixe(K) ist. Dieser Test
mufs effizient durchfiihrbar sein, d.h. der Zeitbedarf sollte hochstens po-
lynomial in der Lange von 1 sein. Nun ist das Entscheidungsproblem fiir
SR NP-vollstéandig (vgl. [Pa79]). NP-vollstindig bedeutet: die Menge
kann nur dann mit polynomialem Zeitaufwand erkannt werden, wenn
das NP-Problem positiv gelost wird. Das NP-Problem ist die Frage:
gilt P = NP? P bzw. NP ist die Menge der Sprachen, die durch determi-
nistische bzw. nichtdeterministische Turingmaschinen in polynomialer
Zeit erkennbar ist. Das NP-Problem ist eines der wichtigsten ungelo-
sten Probleme der theoretischen Informatik. Die Gleichheit von P und
NP ist allerdings aufserst unwahrscheinlich. Ohne den Nachweis dieser
Gleichheit kann kein Algorithmus gefunden werden, der SR (oder je-

26Zur Erinnerung: Wir haben Logs als Folgen effektiv wirksamer Aktionen auf
der Datenbanken definiert.
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de andere NP-vollstandige Sprache) in polynomialer Zeit erkennt. Alle
bekannten Algorithmen haben exponentiellen Zeitbedarf.

Mit SR ist auch préfixe(SR) NP-vollstéandig. Es ist daher fast sicher,
daf es keinen effizienten Scheduler fiir SR gibt.

SSR ist i.a. ebenfalls NP-vollstandig. Unter speziellen Vorausset-
zungen (keine toten Aktionen) ist SSR jedoch in polynomialer Zeit
erkennbar (s. [Se82).

8.3.7 Zusammenfassung

Wir haben in diesem Abschnitt die Forderung, daf die Datenbank nach
der verzahnten Ausfiihrung mehrerer Transaktionen korrekt bleiben
soll, prézisiert und formalisiert. Die Forderung wird erfiillt, wenn der
Log fs-serialisierbar ist. Die fs-Serialisierbarkeit ist somit ein Minimal-
kriterium, andererseits aber nicht ausreichend bzw. praktikabel:

- Wegen der schlechten Entscheidbarkeit muf ein einfacheres, effizien-
ter entscheidbares Kriterium verwendet werden.

- Well jederzeit mit dem Abbruch von l6schenden Transaktionen ge-
rechnet werden muf, die die bei fs-serialisierbaren Logs moglichen
temporéren Inkonsistenzen nicht tolerabel, d.h. man mufs die Préfix-
fs-Serialisierbarkeit fordern.

8.4 Konsistente Sichten

Wie wir an vorstehenden Beispielen gesehen haben, ist die fs-
Serialisierbarkeit keine hinreichende Voraussetzung fiir konsistente Sich-
ten. In diesem Abschnitt wollen wir eine Eigenschaft von Logs formu-
lieren, die - dhnlich wie WSR exakt der Konsistenzerhaltung entsprach
- exakt konsistenten Sichten entspricht.

Eine Sicht ist offenbar bei den Voraussetzungen in unserem Modell
genau dann konsistent, wenn sie Teil eines konsistenten Datenbanken-
Zustandes ist. Dies bedeutet nicht, daf die Datenbanken in dem
Moment, wo das Leseereignis ausgefiihrt wurde, konsistent sein mufs.
Beispiel:
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18:

Tl r(X)-----mmmmmmo - w(y,z)

T2 r(x)----w(x,z)

T3 r(x,y)--w(u)

Der Datenbanken-Zustand bei Rg ist inkonsistent. T3 sieht indes
nur einen Teil der Datenbanken und diesen Teil in einem Zustand, wie
er nach dem seriellen Log T1T9 entstanden wéare. T3 hat somit eine
konsistente Sicht.

Definition: 1 € L heiftt schwach Sicht-serialisierbar, wenn fiir al-
lei, 1 <1i < n, gilt: wenn l; das Prafix von 1 bis einschlieflich R; ist,
dann gibt es ein 1;” aus préifixe(S), so dafs I; und 1;” in allen Datenbank-
Objekten aus readset; bei der Herbrand-Interpretation (also bei allen
Interpretationen) den gleichen Inhalt erzeugen.

WISR ist die Menge der schwach Sicht-serialisierbaren Logs.

Der Buchstabe I in WISR steht als Kiirzel fiir snput. In der Literatur
(z.B. [Ca81]) finden sich einige weitere dhnliche Korrektheitsbegriffe.

Die schwache Sicht-Serialisierbarkeit impliziert nicht die Konsisten-
zerhaltung; lg ist ein Gegenbeispiel.

Die Frage liegt nun nahe, ob denn die Kombination von (strikter)
Serialisierbarkeit und schwacher Sicht-Serialisierbarkeit ein ausreichen-
des Korrektheitskriterium ist. Das néchste Beispiel zeigt, dafs diese
Frage negativ beantwortet werden muf:

19:

T1 r(x)-------mmmm- w(y)

T2 r(y)----w(x)

3 r(z)--w(x,y)

Das Préfix bis W7 ist nicht schwach serialisierbar, der entstandene
Datenbanken-Zustand ist nicht konsistent. Die Inkonsistenz wird von
T3 repariert, sie ist also nur temporéar. Wie oben schon diskutiert, sind
temporédre Anomalien jedoch i.a. nicht tolerierbar.
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Fine zusammenfassende Beurteilung aller bisher vorgestell-
ten Korrektheitskriterien fiir Logs (mit Ausnahme der Préafix-fs-
Serialisierbarkeit, die wir hier noch nicht naher analysiert haben) muf
damit negativ ausfallen: Selbst in ihrer Vereinigung schlieffen sie tempo-
riare Anomalien nicht aus und implizieren nicht die logische Atomaritét
der Transaktionen. Daneben ist die Definition von SR, SSR und WISR
und die Priifung der Zugehorigkeit eines Logs zu diesen Mengen zu kom-
plex. Daf diese Begriffe trotz dieses negativen Gesamtbildes vorgestellt
wurden, hat folgende Griinde:

- Einige Begriffe, bspw. die fs-Serialisierbarkeit, sind intuitiv sehr
naheliegend, ihre Unzuldnglichkeit im allgemeinen Fall ist nicht
offensichtlich.

- Die Begriffe werden in der einschlégigen Literatur hdufig benutzt,
und es existiert eine inzwischen recht reichhaltige Theorie iiber sie
(speziell Komplexitatstheorie).

- FEinige Begriffe sind unter gewissen Randbedingungen (vgl. Lemma 6
und Satz 7) dennoch hinreichend. Sie sind dann némlich dquivalent
zu schérferen Korrektheitsbedingungen, die der logischen Atomaritét
entsprechen.

8.5 Logische Atomaritait

8.5.1 Sicht-Serialisierbarkeit

Wir suchen in diesem Abschnitt nach Korrektheitskriterien fiir Logs,
die direkt der logischen Atomaritét entsprechen. Nach unseren bisheri-
gen Uberlegungen kann die Menge dieser Logs nur eine echte Teilmenge
von SR bzw. SSR und WISR sein.

Die logische Atomaritéit bedeutet: Es gibt eine gedachte Folge von
atomaren Zustandsiibergéngen der Realitdt und eine dementsprechende
Folge von gedachten Datenbanken-Zustanden. Real vorhanden miis-
sen die Zusténde nicht sein, sondern nur als Teilzustédnde (der Realitét
bzw. der Datenbanken), wie sie die Benutzer wahrnehmen.
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Im Kontext unserer Modelle ist somit in einem Log | die logische
Atomaritit gewahrleistet, wenn es einen seriellen Log 1’ gibt, so daf alle
Transaktionen in 1 die gleiche Sicht wie in I’ haben und der Endzustand
nach 1 und I’ gleich ist. Dies nennen wir Sicht-Serialisierbarkeit.

Definition: 1, 1" € prifixe(L) heifen Sicht-dquivalent <= fiir alle
i, 1 <i<n, gilt:

1. Rjinl < R;inl
2. R; liest in 1 und I’; sofern vorhanden, die gleichen Werte unter allen
Interpretationen.

Definition: 1€ L heifst (strikt) Sicht-serialisierbar <= Jein!’
€ S und L, I’ sind Sicht- und fs-dquivalent (und ohne Umordnungen).
ISR (SISR) ist die Menge der (strikt) Sicht-serialisierbaren Logs.

Einige Beziehungen von ISR und SISR zu bereits vorgestellten Teil-
mengen von L ergeben sich unmittelbar aus den Definitionen:

- ISR € SR

- SISR C SSR
- SISR C ISR
- ISR C WISR

Hieraus folgt weiter:

- ISR € SR n WISR
- SISR € SSR N WISR

Die beiden letzten Teilmengenbeziehungen sind im allgemeinen
echt, d.h. die (strikte) Sicht-Serialisierbarkeit ist nicht einfach die Kon-
junktion von der (strikten) Serialisierbarkeit und der schwachen Sicht-
Serialisierbarkeit. Die Echtheit der Inklusionen kann mit dem Log lg
gezeigt werden.
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Zu klaren bleibt noch die Frage, ob die Sicht-Serialisierbarkeit eines
Logs temporire Anomalien ausschliefst. Dies ist leider nicht der Fall,
wie durch eine leichte Abwandlung des Beispiels lg gezeigt werden kann:

110:

Tl r(x)------mmmmmmom- w(x)

T2 T()mmm w(x)
T3 r(--w(x)

T4 r(x)----w(x,y)

B r(x)--w(u)

lig und T1TgT4T5Ts sind Sicht- und fs-dquivalent und ohne Um-
ordnungen. Nach Wy ist die Datenbanken wegen der Objekte x und
y jedoch temporir inkonsistent, T repariert die Inkonsistenz. Andert
man das Beispiel ab, indem man y aus writesety entfernt, so tritt nach
W ein temporérer Verlust ein.

In Logs aus SISR sind also temporére Anomalien mdoglich. Sie kon-
nen jedoch, im Gegensatz zu Logs aus SR, nicht zu inkonsistenten
Sichten fithren. Einzelne Objekte eines “anomalen” Zustandes konnen
dennoch gelesen werden. Bspw. liest in 119 T5 einen solchen Zustand.

Festzuhalten ist, dafs die logische Atomaritét der Sicht-Serialisierbar-
keit entspricht und dafs sie temporére Inkonsistenzen nicht ausschliefst,
wenngleich diese von keinem Benutzer als solche erkannt werden konnen.

Da wir temporéare Anomalien nicht tolerieren kénnen, miissen wir
nach Korrektheitsbegriffen suchen, die noch strenger als die Sicht-
Serialisierbarkeit sind. Man beachte, dafs die Griinde, derentwegen
temporare Anomalien abgelehnt werden, eher technischer Natur sind
und nicht aus den informellen Integritétsforderungen, die der Benut-
zersicht entsprachen, abgeleitet werden konnen.

Berticksichtigt man die Moglichkeit des Rollbacks ohne Neustart, so
muft man fordern, dak auch alle Teillogs Sicht-serialisierbar sind. Bei
l1g ist dies offensichtlich nicht der Fall: man entferne die reparierende
Transaktion Ts. Dieses neue strengere Korrektheitskriterium werden
wir spéter genauer beschreiben.
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8.5.2 Konflikte

Wenn man die bisherigen Beispiele von Logs, in denen irgendwelche
unerwiinschten Effekte zu beobachten waren, nach gemeinsamen Merk-
malen durchsucht, so fallt wahrscheinlich eines sofort auf: beim Seriali-
sieren werden stets gewisse Ereignisse vertauscht, durch die entweder
der Datenfluft zwischen Transaktionen oder die Folge der Werte, die
in ein Objekt geschrieben wird, verdndert wird. Die Wirkung solcher
Verdnderungen kann lokal beschriankt bleiben, z.B. bei temporéren An-
omalien. Zwischen den vertauschten Ereignissen besteht ein sogenannter
Konflikt.

Definition: Seil <i,j<n,i#j.
R; und W; stehen in Konflikt, wenn readset; N writeset; # 0.
W; und W; stehen in Konflikt, wenn writeset; N writeset; # 0.

Entscheidend dafiir, daft zwei Ereignisse nicht in Konflikt stehen,
ist folgendes: sie kommutieren, d.h. in beiden mé&glichen Reihenfol-
gen werden die gleichen Eingaben gelesen und die gleichen Endinhalte
in die Ausgabevariablen geschrieben. Wenn man nur Lese- und Schrei-
boperationen berticksichtigt, ist “kommutieren” aquivalent zu “nicht in
Konflikt stehen” geméf obiger Definition. Wenn man die Semantik der
Transaktionen genauer kennt, kdnnen auch verdndernde Operationen
kommutativ sein, z.B. das Aufaddieren auf eine numerische Variabld?}
Wirksam sind diese Techniken nur, wenn man auf das ausschliefliche
Schreiben beim Commit verzichtet und kontrollierte Interferenzen zwi-
schen Transaktionen zulédftt. In LS-Modellen lassen sich diese Effekte
natiirlich nicht nachvollziehen, man miiftte n-Schritt-Modelle verwen-
den.

2"Man kann dies zur Erhohung der Parallelitét ausnutzen; Ansiitze hierfiir werden
fiir numerische bzw. strukturierte Datentypen u.a. in [Ga83| und [Re82| beschrieben.
Es treten allerdings erhebliche Komplikationen infolge von Rollback auf.

Um die Fortpflanzung von Rollback zu vermeiden, wendet man teilweise ein an-
deres Prinzip der Fehlerkorrektur an, die Fehlerkompensation: fiir jeden Schritt ist
ein inverser Schritt vom Programmierer der Transaktion zu liefern. Fiir derartige
Transaktionen miissen also vollig andere Recovery-Mechanismen vorhanden sein.
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Die “Liest-von”-Struktur. Wenn in zwei Logs zwei Ereignisse R;
und W;, die in Konflikt stehen, vertauscht sind, so fiihrt dies zumindest
potentiell bei R; zu einer anderen Sicht. Die Sicht von R; bleibt je-
doch unverandert, wenn R; gar keine Daten von W; liest, weil diese von
einem anderen Wj, iiberschrieben wurden, welches zwischen W; und
R; liegt (W; — Wi, — R;). Fiir den Datenflufs ist entscheidend, wel-
ches Schreibereignis zuletzt vor einem Leseereignis ein gelesenes Objekt
geschrieben hat.

Definition: Seix € DB, T;, T; € TR, 1 € L. T; liest x von T; in
1 <= x € readset; und x € writeset;, W; — R; in 1, und es gibt kein
Wy, mit x € writesety und W; — Wy — R; in 1.

Sofern T; einen Wert in x liest, der noch aus dem Anfangszustand
der Datenbank stammt, gibt es keine Transaktion, von der T; liest. In
diesem Fall stellen wir uns eine zusatzliche Initialisierungstransak-
tion Ty vor, die vor dem Log alle Objekte der Datenbank initialisiert,
also readsety — @ und writesetg — DB.

Die “liest-von”-Struktur ist gerade der Datenfluf in einem Log. Zwei
Logs mit gleichem Datenflufs sind Sicht-dquivalent.

Lemma 10: 1, I’ aus L sind Sicht-4quivalent <= fiir alle x € DB,
T;,T; € TR gilt: T; liest x von T in1 <= T} liest x von T, in I".

Beweis: “=": Wir betrachten | und I’ unter der Herbrand-Interpretation.
Jeder Term wird in 1 und I’ héchstens einmal von einer aus dem Term
ableitbaren Transaktion geschrieben. Da 1 und I’ Sicht-dquivalent sind,
kann jede Transaktion T;, die einen Wert in x liest, diesen nur von einer
eindeutig bestimmten Transaktion T lesen.

‘<= trivial. q.e.d.

Wenn also |1 und I’ Sicht-aquivalent sind und in beiden liest T; x von
T;, dann miissen W; und R; in beiden in der gleichen Reihenfolge auf-
treten. Anders gesehen darf beim (Sicht-) Serialisieren die Reihenfolge
solcher Ereignispaare nicht vertauscht werden.
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Die “Uberschreibt”-Struktur. Die Gleichheit des Datenflusses im-
pliziert nicht die Gleichheit des Endzustandes, vgl. 1; und li;):

11: 111:
Tl rX)-—---mme——— w(X) T1 rX)----—-—- w(X)
T2 r(X)---—-w(X) T2 r(X)------ w(X)

Bei diesen beiden Logs ist die “iliberschreibt”-Struktur verschieden.

Definition: Sei x € DB, T;, T; € TR, 1 € L. T; iiberschreibt x
von T; in 1 <= x € writeset;, x € writeset;, W; — W; und es gibt
kein Wy, mit x € writeset;, und W; — W, — W, in L

Die temporédren oder permanenten Anomalien in den fritheren Bei-
spielen entstanden oft dadurch, dafs Werte in einer Art iiberschrieben
wurden, die in einem seriellen Log nicht moglich gewesen ware. Beim
Serialisieren sind in diesen Fallen Ereignisse W; und W; vertauscht
worden, wobei T; irgendein Objekt von T} iiberschrieb.

CP-Serialisierbarkeit. Wir haben nunmehr Beispiele fiir Vertau-
schungen spezieller Paare von in Konflikt stehenden Ereignissen ge-
funden, die zu unerwiinschten Effekten fiihren. Naheliegend ist, die
Vertauschung von in Konflikt stehenden Ereignissen beim Serialisieren
generell zu verbieten. Diese Idee fithrt zu der fiir die Praxis wichtigsten
Form der (strikten) Serialisierbarkeit, die wiederum auf einem speziellen
Aquivalenzbegriff beruht:

Definition: L1’ € prifixe(L) heifen cp-dquivalent <= 1 und I’
enthalten die gleiche Menge von Ereignissen, und jedes Paar von in Kon-
flikt stehenden Ereignissen tritt in 1 und I’ in der gleichen Reihenfolge
auf.

Die Abkiirzung cp steht fiir conflict preserving, also Konflikt-
(Reihenfolge-) erhaltend.
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Definition: 1 € L heift (strikt) cp-serialisierbar <= Jein !’ €
S und | und I’ sind cp-dquivalent (und ohne Umordnungen).
CPSR (SCPSR) ist die Menge der (strikt) cp-serialisierbaren Logs.

Das Verhéltnis von (S)CPSR zu den bisher bekannten Teilmengen
von L ergibt sich i.w. aus dem folgenden Lemma.

Lemma 11: Seien |, I’ € L cp-dquivalent. Hieraus folgt:

a 1 und I’ haben die gleiche “liest-von”- Struktur.

b 1 und I’ haben die gleiche “liberschreibt”-Struktur.
c¢)  lund ! sind Sicht-aquivalent.

d)  lund ! sind fs-Aquivalent.

Beweis: Die Annahme des Gegenteils von a oder b fiihrt sofort zum
Widerspruch zur cp-Aquivalenz. ¢ folgt mit Lemma 10 direkt aus a. d
folgt aus b und c: ein beliebiges x € DB wird in | und I’ wegen b von
der gleichen Transaktion zum letzten Mal geschrieben, die wegen a die
gleichen Eingabewerte las. Daher wird in beiden Fallen derselbe Wert
geschrieben. q.e.d.

Satz 12: CPSR C ISR. SCPSR C SISR.

Beweis: direkt aus Lemma 11. q.e.d.

Die Sicht- und fs-Aquivalenz implizieren zusammen nicht die cp-
Aquivalenz. Ein Gegenbeispiel ist ;g und seine Serialisierung. Dies
zeigt auch, dak es sich in Satz 12 im allgemeinen um echte Inklusionen
handelt.

Zusammenfassend erhalten wir die in Bild [8.2] gezeigte Struktur von
Beziehungen zwischen den wichtigsten Korrektheitsbegriffen fiir Logs
bzw. Teilmengen von L.

Die Pfeile konnen gelesen werden als “ist Teilmenge von” oder als
“impliziert”, wenn man in den Korrektheitsbegriffen denkt. Alle Inklu-
sionen sind im allgemeinen echt, das heifst, es lassen sich Mengen in
Datenbanken und TR finden, bei denen sie echt sind. An jedem Pfeil
ist ein Beispiel fiir einen Log angegeben, der die Echtheit der Inklusion
zeigt.
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Abbildung 8.2: Varianten der Serialisierbarkeit

8.5.3 Serialisierungspunkte

Das Hauptmotiv bei der Bildung der cp-Serialisierbarkeit war der
Wunsch, beim Serialisieren keine in Konflikt stehenden Ereignisse ver-
tauschen zu miissen. Das Vertauschen von Ereignissen entspricht einer
Anderung der Zeitpunkte, an denen sie stattfinden.

Wir haben bisher fiir die Zeit eine Ordinalskala verwendet. Zeit-
punkte waren 1, ..., 2n. Der Zeitpunkt eines Ereignisses wurde durch
seine Stellung in einem Log angezeigt. Im folgenden gehen wir zu einer
kontinuierlichen Zeitskala {iber und sehen alle realen Zahlen zwischen 1
und 2n als mogliche Zeitpunkte an. Auch fiir diese Zeitpunkte benutzen
wir die Notation “—” um “spéater” auszudriicken.

Wir kénnen uns das Serialisieren nun so vorstellen, dafs die beiden
Ereignisse, die zu jeder Transaktion gehoren, zu einem Zielzeitpunkt
verschoben werden. Die Reihenfolge der Zielzeitpunkte ist genau die
Reihenfolge der Transaktionen in dem angestrebten seriellen Log. Falls
dieses Verschieben ohne Vertauschung von in Konflikt stehenden Ereig-
nissen moglich ist, nennen wir die Zielzeitpunkte Serialisierungspunkte.

Definition: Seil € L. Eine Menge von paarweise verschiedenen Zeit-
punkten Si,...,S,, heilst Menge von Serialisierungspunkten <—-
fiir alle i,j, 1 < i,j < n gilt:

SZ' — Sj =

a) falls W; — R; in 1 = kein Konflikt zwischen W; und R;.

b) falls R; — W; in 1 = kein Konflikt zwischen R; und W;.

c) falls W; — W; in 1 = kein Konflikt zwischen W; und W;.
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Wenn zusétzlich fiir alle i, 1 <i < n, gilt: R; — S; = W;, dann heifien
die S; innere Serialisierungspunkte.

Die Serialisierungspunkte miissen nicht nach ihren Indizes zeitlich
geordnet sein.

Die Bedingungen a, b und ¢ besagen, daf immer dann, wenn auf-
grund der Lage der Serialisierungspunkte eine Vertauschung von zwei
Ereignissen beim Serialisieren erforderlich ist, diese Ereignisse nicht
in Konflikt stehen diirfen. Die Vertauschung von zwei Leseereignis-
sen tritt oben nicht als eigener Fall auf, denn Leseereignisse stehen nie
miteinander in Konflikt.

Es gibt Logs, die zwar Serialisierungspunkte, aber keine inneren Se-
rialisierungspunkte haben, z.B. 14. Manche Quellen bezeichnen sogar
nur innere Serialisierungspunkte als Serialisierungspunkte. Logs mit in-
neren Serialisierungspunkten werden auch “schwach 2-Phasen-gesperrt”
genannt. (vgl. [Be+79|)

Man beachte, daf S; — S; bei inneren Serialisierungspunkten R;
— W, impliziert. Die Bedingung a ist daher iiberfliissig.

Der folgende Satz zeigt, dafs wir mit Serialisierungspunkten eine
andere Charakterisierung der cp-Serialisierbarkeit gewonnen haben:

Satz 13: 1€ (S)CPSR <= I eine Menge von (inneren) Serialisie-
rungspunkten fir 1.

Beweis: “<: Gegeben seien die Serialisierungspunkte S;. Gesucht ist
ein I” aus S, welches cp-aquivalent zu 1 ist. Wir wahlen 1’ so, daf alle
Transaktionen geméfs der Reihenfolge der S; seriell ausgefiihrt werden.
Nehmen wir nun an, es gébe zwei Transaktionen T;, Tj, i # j, und in
| bzw. I’ sind zwei zugehorige Ereignisse, die in Konflikt stehen, ver-
tauscht. Wir nehmen oBdA. an, dak S; — S; (andernfalls vertausche
man die Nummern). In I’ gilt demnach:

Ri — Wi — Rj — Wj
Da in 1 ein in Konflikt stehendes Paar von Ereignissen vertauscht sein
soll, muf in 1 gelten:

W]’ — Ry oder Rj — W; oder Wj — W,
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In allen Féllen widerspricht dies jedoch den Eigenschaften der Seriali-
sierungspunkte.

Sind die S; zusétzlich innere Serialisierungspunkte, so mufs die Rei-
henfolge von nichtiiberlappenden Transaktionen in 1 und I’ gleich sein,

d.h. I und I’ sind cp-dquivalent und ohne Umordnungen, daher ist 1 aus
SCPSR.

“=" Gegeben ist I’ € S; 1 und I’ sind cp-dquivalent. Gesucht sind
die S;. Wir wihlen die S; beliebig geméaf I’. Zu zeigen ist nun: fiir alle
ij, 1 <ij<ngilt: S; = S; =

a) W; — R; = kein Konflikt zwischen W; und R;.

b) R; = W; = kein Konflikt zwischen R; und W;.

c) W; = W; = kein Konflikt zwischen W; und W;.

Falls in a, b oder ¢ die Pramisse gilt, so sind in |1 und I’ die bei-
den Ereignisse in der Reihenfolge vertauscht. Die cp-Aquivalenz liefert
dann sofort ihre Konfliktfreiheit.

Nehmen wir zusétzlich an, 1 und 1’ seien ohne Umordnungen. Be-
hauptung: Wir kénnen die vorhandenen S; nach “innen”, d.h. zwischen
R; und W;, verschieben, ohne die zeitliche Reihenfolge der S; zu veran-
dern. Hierzu werden beim Verschieben alle in der Zielrichtung liegenden
S;, soweit erforderlich, mitverschoben. Wir verschieben zuerst den frii-
hesten Serialisierungspunkt, dann den néchsten usw. (Die Reihenfolge
des Verschiebens ist allerdings unerheblich.)

Angenommen S; und S; kénnen nicht nach innen verschoben wer-
den, wobei S; — S; bzw. T; — T in I’. Dann muf in 1 z.B. folgende
Situation vorliegen:

Rj—>Wj—>Si—>Sj —R; =& W;

S; und S; kénnen auch beliebig anders liegen. Entscheidend ist die
Lage von R; und W;: Falls R; in 1 vor W lige, konnten S; und S; da-
zwischen geschoben werden und ldgen innen. Bei der angenommenen
Reihenfolge W; — R; in I sind T; und T; aber in I und I’ umgeordnet.
Dies widerspricht den Voraussetzungen, die Verschiebungen sind also
doch moglich.

Da nach Konstruktion bei allen Verschiebungen die Ordnung der S;
erhalten bleibt, haben wir am Ende immer noch Serialisierungspunkte,
die nunmehr innen liegen. q.e.d.



Concurrency-Control-Theorie 201

Satz 13 zeigt, daft man die Serialisierungspunkte als gedachte Zeit-
punkte ansehen kann, bei denen die Transaktionen atomar ausgefiihrt
wurden. Bei inneren Serialisierungspunkten liegt dieser Zeitpunkt in-
nerhalb des Zeitraums vom Start der Transaktion durch den Benutzer
und der Riickkehr zum Benutzer.

8.5.4 Der Konfliktgraph eines Logs

Wir hatten bereits oben erwédhnt, daf nur dann ein effizienter CC-
Mechanismus zu einem Korrektheitsbegriff gefunden werden kann, wenn
die zugehodrige Menge von Logs leicht erkennbar ist. Bei SR war dies
bspw. nicht der Fall. Anders jedoch bei CPSR: Es gibt effiziente
Verfahren,

- die zu einem gegebenen 1 aus CPSR einen cp-dquivalenten seriellen
Log konstruieren

- bzw. die zu einem 1 aus L die Existenz eines cp-dquivalenten seriellen
Logs entscheiden, was fiir den Test, ob 1 € CPSR, ausreicht.

Alle diese Verfahren arbeiten konzeptionell mit dem sogenannten
Konfliktgraphen eines Logs. In diesem Graphen werden Konflikte zwi-
schen Ereignissen von Transaktionen dargestellt.

Definition: Sei 1 € prifixe(L). Der Konfliktgraph D(1) ist fol-
gender gerichtete Graph: Knotenmenge von D(1) ist die Menge der
Transaktionen, von denen in | ein Ereignis enthalten ist. Eine Kante
von T; nach T; ist in D(I) genau dann vorhanden, wenn a oder b oder
c gilt:

a) R;—Wj in 1 und R; und W; stehen in Konflikt

b) W;—R; in 1 und W; und R; stehen in Konflikt

c) W;—W;j in I und W; und W, stehen in Konflikt

Die Konfliktgraphen von 1; und 14 sehen bspw. wie folgt aus:

Eine Kante von T; nach T; in D(1) stellt dar, dak zwei Ereignisse,
die zu T; und T; gehoéren und die in Konflikt zueinander stehen, ge-
méf der Richtung der Kante zeitlich in 1 geordnet sind. In jedem zu
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Abbildung 8.3: Konfliktgraph von 1; und l4

| cp-dquivalenten seriellen Log muft daher T; vor T liegen. Man er-
kennt bereits intuitiv, dafs ein Log 1 nicht cp-serialisierbar sein kann,
wenn D(1) einen Zyklus enthélt (z.B. D(l;)), denn die Anforderungen
an die Reihenfolge der Transaktionen in der cp-Serialisierung von 1
sind widerspriichlich. Umgekehrt ist bei zyklusfreiem D(l) eine Hal-
bordnung der Transaktionen gegeben, die beim Serialisieren zu einer
linearen Ordnung ergénzt werden kann. Dies werden wir i.f. beweisen.

Lemma 14: Seien 1,1’ € prifixe(L) cp-dquivalent. Dann ist D(l) =
D(D).

Beweis: Da die Menge der Ereignisse in 1 und I’ gleich ist, ist auch die
Knotenmenge von D(1) und D(I’) gleich. Eine Kante von T; nach T;
ist in D(l) genau dann vorhanden, wenn a oder b oder ¢ geméfs der De-
finition von D(1) gilt. Die beiden Ereignisse, die die Kante verursachen,
stehen auch bei I’ in Konflikt und miissen wegen der cp-Aquivalenz in 1’
in der gleichen Reihenfolge stehen. Somit enthélt D(1") eine Kante von
T; nach T;. Da die Argumentation in beiden Richtungen gilt, miissen
die Kantenmengen von D(1) und D(I’) gleich sein. q.e.d.

Die Umkehrung von Lemma 14 gilt nicht generell; I; und 1;; sind
ein Gegenbeispiel. Die Umkehrung gilt aber bei einer zusétzlichen
Bedingung:

Lemma 15: Seien 11" € préfixe(L), D(1) = D(I’), beide Graphen ohne
Zyklen der Lange 2. Dann sind 1 und I’ cp-dquivalent.

Beweis: Wir konstruieren eine Folge von Logs ly,...,l2, mit lgp =1 und
Iy, = 1 und mit:
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a) 1 und 1; sind cp-aquivalent;

b) prafix(l;,i) = prafix(l’,i)
fur alle i, 0 < i < 2n. Mit anderen Worten wird 1 = Iy schrittweise
umgebaut zu 1’. Zuerst wandert das Ereignis, welches in 1’ an erster
Stelle steht, nach vorne in 1, der Rest von 1 bleibt unveréndert: so er-
halten wir ;. Dann verschieben wir in 1; das geméf I’ zweite Ereignis
an Position 2, usw. Im i-1-ten Schritt liegt folgende Situation vor:

e; ist das Ereignis, das in 1" an i-ter Stelle steht. Es wandert in 1;_;
nach vorne, der Rest bleibt unverindert, und wir erhalten 1;. Die obi-
ge Bedingung b ist somit nach Konstruktion erfiillt. Zu zeigen bleibt
Bedingung a.

Dies beweisen wir durch Induktion iiber i. Der Fall i = 0 ist trivial.
Im Fall i miissen wir nur noch die cp-Aquivalenz von 1; und 1;_; zeigen.

l; und l;—; sind genau dann cp-dquivalent, wenn e; nicht mit
€j,...,ej—1 in Konflikt steht. Nehmen wir das Gegenteil an, also ein
k mit i <k < jund e; und e, stehen in Konflikt. Zunéchst kénnen e;
und e nicht zur selben Transaktion gehoren, denn sonst fande entweder
in 1 oder in I’ das Schreibereignis vor dem Leseereignis statt.

Nehmen wir also an, daf e, zu Transaktion T, gehort (also e €
{Ra, Wg}) und ej zu Tp. D(l;—1) enthélt somit eine Kante von T, nach
Tp und nach Induktionsvoraussetzung und Lemma 14 auch D(]). e;
und ey, stehen in I’ in anderer Reihenfolge, deshalb enthélt D(I’) eine
Kante von T nach T;. Da wir D(1) = D(I’) voraussetzen, miissen beide
Graphen einen Zyklus zwischen T; und T; enthalten. Dies widerspricht
aber den Voraussetzungen. q.e.d.

Man kann Logs mit Konfliktgraphen finden, die nur Zyklen gro-
Rer 2 enthalten. Diese erfiillen dann die Voraussetzungen von Lemma
15. Wir werden das Lemma aber nur fiir den Fall zyklusfreier Graphen
benutzen.

Satz 16: 1€ CPSR <= D(]) zyklusfrei.
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Beweis: “=": Sei |l € CPSR, also gibt es I’ € S, LI’ cp-dquivalent. Da
I’ seriell ist, enthalt D(1") keinen Zyklus. Nach Lemma 14 ist D(1) =
D(I’); somit enthalt auch D(1) keinen Zyklus.

“<" Sei D(1) zyklusfrei, also eine Halbordnung auf der Menge der
Transaktionen. Man wiéhle eine beliebige Linearisierung dieser Halbord-
nung und bilde dementsprechend einen seriellen Log I’. Offensichtlich
gilt: D(1) = D(I’). Nach Lemma 15 sind dann 1 und I’ cp-&quivalent.
q.e.d.

Satz 16 zeigt, dafl man bei cp-serialisierbaren Logs die Knoten von
D(1) auch als “graphische Serialisierungspunkte” auffassen kann, die
Kanten als “spéter”. Die in D(l) gegebene Halbordnung der Zeitpunkte
kann beliebig zu einer linearen Ordnung ergénzt werden, man erhélt
immer eine Menge von Serialisierungspunkten zu 1.

Fine sehr wichtige Konsequenz aus Satz 16 ist, dals die cp-
Serialisierbarkeit effizient entscheidbar ist, und zwar in einer Zeit,
die linear in der Grofse von Datenbanken und quadratisch in n ist. Dies
ermoglicht die Konstruktion von effizienten CC-Mechanismen. Tat-
sachlich lassen alle universellen CC-Mechanismen, die fiir die Praxis
relevant sind, nur cp-serialisierbare Logs zu, meist sogar nur strikt
cp-serialisierbare. Die Logs, die im Rahmen unseres Modells dem 2-
Phasen-Sperren entsprechen, sind eine echte Teilmenge von SCPSR. Es
gibt auch einige Mechanismen, die Umordnungen zulassen. Meist ar-
beiten sie in irgendeiner Weise mit Zeitstempeln (z.B. in SDD-1). Die
Menge der zugelassenen Logs ist eine Teilmenge von CPSR, aber nicht
von SCPSR.

Verallgemeinert man den Begriff cp-Serialisierbarkeit auf Préfixe
von Logs (wie in Abschnitt 4.2.1 angegeben), so gilt Satz 16 auch fiir
solche Prifixe. Der Konfliktgraph eines Préfixes eines Logs ist ein Teil-
graph des Konfliktgraphs des gesamten Logs. Wenn der gesamte Graph
keinen Zyklus enthilt, kann auch der Teilgraph keinen Zyklus enthalten.
Das gleiche gilt, wenn man in einem cp-serialisierbaren Log beliebige
Transaktionen entfernt. In diesem Fall entsteht ein Teillog des urspriing-
lichen Logs. Wir erhalten so die folgenden wichtigen Eigenschaften der
cp-serialisierbaren Logs:
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Korollar 17: Seil € CPSR, I’ ein Préfix oder ein Teillog von 1. Dann
ist I’ cp-serialisierbar (also insbesondere Sicht-serialisierbar).

In cp-serialisierbaren Logs sind also keine temporéren Anomalien
moglich!

Korollar 17 ist in gewisser Weise umkehrbar: Wenn alle Teillogs eines
Logs Sicht-serialisierbar sind, dann ist der Log cp-serialisierbar. Kon-
sequenz ist, das alle CC-Mechanismen, die die Sicht-Serialisierbarkeit
der von ihnen zugelassenen Logs auch bei Rollback ohne Neustart
garantieren wollen (vgl. Abschnitt , die cp-Serialisierbarkeit garan-
tieren miissen. Dies zeigt erneut, daf fiir praktische Anwendungen die
cp-Serialisierbarkeit das minimale Korrektheitskriterium sein mufs.

Zum Beweis der Umkehrung von Korollar 17 benétigen wir das
folgende Lemma:

Lemma 18: Seil € L. Angenommen, D(l) enthélt eine Kante von
T4 nach To, x ist das Objekt, welches diese Kante verursacht, und kei-
ne Transaktion auBer T und T9 schreibt x. Sei I’ ein zu | Sicht- und
fs-aquivalenter, serieller Log. Dann liegt in I’ Ty vor Ts.

Beweis: Der Konflikt von T7 und Ty kann durch 3 verschiedene Kom-
binationen von Lese- bzw. Schreibereignissen verursacht werden: Wir
betrachten die Falle getrennt.

1. W; und Wy: Nach Voraussetzung liegt in 1 W; vor Wy. Lage in I’
Ws vor Wy, so wiirde x in beiden Logs von verschiedenen Trans-
aktionen zum letzten Mal beschrieben, da aufer T und Ts kein
anderer Log x schreibt. Sie wiren dann nicht fs-&dquivalent.

2. W7 und Reg: Nach Voraussetzung liest T2 x von T;. Léage in 1" To
vor T7, wiirde in I’ Ty den Anfangswert von x lesen. Dann wéren 1
und I’ nicht Sicht-aquivalent.

3. Ry und Ws: fiihrt analog zu Fall 2 zu verschiedenen Sichten von Ts
inlund .

In allen 3 Féllen fithrt die Annahme, daf in I’ Ty vor T liegt zu
einem Widerspruch. q.e.d.
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Satz 19: Seil € ISR. Wenn alle Teillogs aus | Sicht-serialisierbar sind,
dann ist 1 € CPSR.

Beweis: Wir zeigen, daf D(1) keinen Zyklus haben kann.

Nehmen wir das Gegenteil an, also einen Zyklus T, Ts,..., T¢, T
in D(1). k soll minimal sein, d.h. wenn es einen kiirzeren Zyklus in
D(1) gibt, wahlen wir diesen. Sei I’ der Teillog aus 1 zu T1,...T. Nach
Voraussetzung ist 1’ Sicht-serialisierbar.

Falls k = 2, konnen wir Lemma 18 anwenden, denn in 1’ gibt es
keine Transaktionen aufser T7 und Ts. Die beiden Kanten des Zyklus
implizieren, dafs in einem Log, der Sicht- und fs-dquivalent zu 1’ ist, Ty
vor T9 und gleichzeitig Ty vor T liegen miifte. Dies ist unmoglich, I’
ist also nicht Sicht-serialisierbar.

Angenommen, k = 3. Sei x ein Objekt, welches die Kante von Ty
nach Ty verursacht.

Behauptung: Dann schreibt T3 x nicht. Nehmen wir das Gegenteil
an. Wegen der Kante von Ty nach T3 in D(I’) miissen alle Ereignisse
von To, die x betreffen, vor W3 liegen. Andernfalls géibe es eine Kante
von T3 nach To und somit einen Zyklus der Linge 2. Wegen der Kante
von Ts nach T; miissen analog alle Ereignisse von Ty, die x betreffen,
nach W3 liegen. Dann koénnte x aber nicht die Kante von T7 nach Ty
verursachen.

Da T3 x nicht schreibt, ist Lemma 18 auf I’ anwendbar. Die Kan-
ten des Zyklus liefern insgesamt eine unerfiillbare Bedingung, die ein
serieller Log, der Sicht- und fs-dquivalent zu I’ ist, erfiillen miifste. 1’ ist
also nicht Sicht-serialisierbar.

Angenommen, k > 3. Sei x ein Objekt, das eine Kante in dem Zy-
klus verursacht, z.B. von T nach Ts. Sei T; eine andere Transaktion.
In D(’) ist T; mit T;—; und T;4; verbunden, beide Indizes modulo
k, verbunden, ansonsten mit keiner anderen Transaktion des Zyklus,
sonst gébe es einen kiirzeren Zyklus. Da k > 3, kann T; entweder mit
Ty oder Ty verbunden sein, nicht aber mit beiden. Wiirde nun T, x
schreiben, so existierten Kanten zwischen T; und sowohl T wie T,
Widerspruch. Somit ist Lemma 18 auf jedes Paar von Transaktionen,
die im Zyklus durch eine Kante verbunden sind, anwendbar. Hierdurch
folgt wieder eine unerfiillbare Bedingung, die ein serieller, zu 1’ Sicht-
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und fs-dquivalenter Log erfiillen miifite. q.e.d.

Die Voraussetzungen von Satz 19 kdnnen nicht abgeschwéacht wer-
den. Insbesondere ist ein Log, dessen Teillogs alle (strikt) serialisierbar
sind, deswegen nicht cp-serialisierbar. Ein Gegenbeispiel ist:

112:

Tl r(X,y)------mmmmmmmmm - w(y)

T2 r(y,z)---w(x,z)

T3 r(y,z)------ w()

8.5.5 Serialisierbare Logs ohne Verluste

Wir hatten bereits mehrfach festgestellt, dafs die fs-Serialisierbarkeit i.a.
kein ausreichendes Korrektheitskriterium ist, weil temporire Anomali-
en auftreten konnen. Diese standen meist wiederum im Zusammenhang
mit toten Transaktionen, also teilweisen oder ganzen Verlusten der Wir-
kung von Transaktionen. In diesem Abschnitt wollen wir die Frage
untersuchen, ob bei Abwesenheit von Verlusten die fs-Serialisierbarkeit
nicht doch ausreichend ist. Im Kontext unserer Modelle ist also nach
Bedingungen zu suchen, unter denen SR und CPSR bzw. SSR und
SCPSR identisch sind.

Zunichst wollen wir klaren, was “Abwesenheit von Verlusten” iiber-
haupt bedeutet. Wir hatten schon frither zwischen seriellen (von einem
CC-Mechanismus nicht vermeidbaren) Verlusten und Verlusten durch
Parallelitdt unterschieden. In Lemma 8 wurde gezeigt, daf bei Abwe-
senheit serieller Verluste in SR keine toten Aktionen auftreten kénnen,
also iiberhaupt keine Verluste und damit auch keine Verluste durch
Parallelitdt. Jedoch impliziert selbst unter dieser Voraussetzung die Se-
rialisierbarkeit nicht die cp-Serialisierbarkeit. 115 ist ein Gegenbeispiel.

Wenn zusétzlich Lesetransaktionen ausgeschlossen sind, gilt die
gesuchte Implikation. Die Sicht-Serialisierbarkeit bendtigt den zusétzli-
chen Ausschlufs von Lesetransaktionen nicht, um die cp-Serialisierbarkeit
zu implizieren. Die Beweise fiir diese Zusammenhénge sind relativ auf-
wendig und konnen hier aus Platzgriinden nicht aufgefiihrt werden. Sie
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konnen in [Ke86] und teilweise in [Be479] und [Pa79| nachgelesen wer-
den. Die Gleichheit der Varianten der Serialisierbarkeit wird in allen
Fillen dadurch nachgewiesen, daf die zugehorigen Aquivalenzbegriffe
einander implizieren. Wir zitieren hier nur die wichtigsten Zwischen-
und Endresultate:

Satz 20: Sei writeset; C readset; fiir allei, 1 <i < mn, 1,I’ € L. Dann
gilt:

1. 1, I’ Sicht- und fs-dquivalent = 1, I’ cp-dquivalent.
2. SISR = SCPSR, ISR = CPSR.
Falls zusétzlich writeset; # ( fiir alle i, so gilt:
3. 1, I fs-Aquivalent = 1, I’ cp-dquivalent.
4. SSR = SISR = SCPSR, SR = ISR = CPSR.

Zusammenfassend kann gesagt werden, dafs die Serialisierbarkeit
in gewissen Féllen, die keineswegs unrealistisch sind, mit der cp-
Serialisierbarkeit iibereinstimmt und dann ein ausreichendes Korrekt-
heitskriterium ist.

8.5.6 2-Phasen-Sperren

Das 2-Phasen-Protokoll (2PL-Protokoll) ist das géngste CC-Verfah-
ren (s. Lehrmodul . Es besagt, daf eine Transaktion in einer Anforde-
rungsphase Sperren anfordern und anschliefend in einer Freigabephase
wieder freigeben kann; beide Phasen liegen strikt hintereinander, die
Zeit dazwischen kann man als Verarbeitungsphase bezeichnen.

Wenn alle Transaktionen das 2PL-Protokoll befolgen, gilt fiir je-
den entstehenden Log folgendes: Jedes von einer Transaktion benutzte
Objekt ist durchgehend von seiner ersten bis zur letzten Benutzung
gesperrt, es konnen daher in dieser Zeit keine Zugriffe anderer Transak-
tionen eintreten, die mit der Sperre in Konflikt stehen. Hieraus folgt,
daf alle Ereignisse einer Transaktion in die Verarbeitungsphase verscho-
ben werden kénnen, ohne den Konfliktgraphen des Logs zu verdndern.
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Somit ist jeder beliebige Zeitpunkt innerhalb der Verarbeitungspha-
se ein zulassiger Serialisierungspunkt fiir diese Transaktion, sogar ein
innerer. Somit ist der Log strikt cp-serialisierbar.

Umgekehrt kann nicht jeder strikt cp-serialisierbare Log durch 2-
Phasen-gesperrte Transaktionen erzeugt werden. Ein Gegenbeispiel
ist:

Der einzige Log, der zu lij3 cp-dquivalent ist, ist T3T{Ty. Die
Serialisierungspunkte der Transaktionen konnen daher nur in dieser
Reihenfolge liegen. Sie sind als * eingezeichnet. 113 liegt also in SCPSR.
Nehmen wir an, die Transaktionen seien alle 2- Phasen-gesperrt. Ih-
re Verarbeitungsphasen miissen in der gleichen Reihenfolge liegen wie
die Serialisierungspunkte. Dies ist aber nicht moglich: Die Zeitraume,
in denen y von T7 und Tg gesperrt sein miifite, iiberlappen néamlich.
Anders gesehen miifste, damit Wo und W3 wie angegeben stattfinden
kénnen, T x schon freigegeben, y aber noch nicht gesperrt haben.

Das 2PL-Protokoll schriankt somit die Parallelitat etwas mehr ein,
als es im Sinne der strikten cp-Serialisierbarkeit notwendig wére. Man
beachte, daf in diesem Beispiel Objekte blind iiberschrieben (bzw.
geloscht) werden; ohne dieses Verhalten konnte man kein Beispiel kon-
struieren. Die Parallelitdtsreduktion betrifft somit eher seltene Félle
und kann in der Praxis vernachlassigt werden.



Lehrmodul 9:

Kooperation und Parallelitat in

SkEU

Zusammenfassung dieses Lehrmoduls

Software wird typischerweise in Teams entwickelt. FEine Software-
Entwicklungsumgebung (SEU) muft daher Teamarbeit unterstiitzen.
Dies heifst zunéchst, daf die SEU es iiberhaupt mehreren Entwick-
lern erlaubt, an den gleichen Dokumenten zu arbeiten. Abhingig von
der Art der Dokumente und der Entwicklungsmethode sind verschie-
dene Formen der Kooperation denkbar; hierzu fithren wir den Begriff
Kooperationsmodell ein und skizzieren mehrere Kooperationsmodelle.

Kooperationsmodelle kann man als Anforderungen an eine SEU
auffassen; im zweiten Teil des Lehrmoduls untersuchen wir, wie diese
Anforderungen unter Ausnutzung von Diensten eines Objektmanage-
mentsystems, insb. Zugriffskontrollen, Transaktionen, Versionen und
Notifizierung, realisiert werden kénnen.

Vorausgesetzte Lehrmodule:
obligatorisch: - Transaktionen und die Integritdt von Datenbanken
empfohlen: - Software-Entwicklungsumgebungen

Stoffumfang in Vorlesungsdoppelstunden: 1.4

Stand: 22.04.2003 (©2003 Udo Kelter
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9.1 Einleitung und Ubersicht

Software wird, abgesehen von sehr kleinen Projekten, in Teams ent-
wickelt. Eine Software-Entwicklungsumgebung (SEU) mufs daher von
mehreren Benutzern gleichzeitig benutzt werden kénnen. “SEU” ist
im letzten Satz im Sinne einer SEU-Installation zu verstehen, d.h.
die Entwickler arbeiten auf gleichen oder zusammenhéngenden Doku-
menten und die SEU verwaltet diese Dokumente. Die SEU im Sinne
von Software (also Compiler, Editoren usw.) verwaltet tatséchlich
keine Dokumente; fiir die Dokumentverwaltung wird stattdessen ein
unterliegendes Datenverwaltungssystem eingesetzt, beispielsweise
- ein Dateisystem, oft in Verbindung mit einem Konfigurationsmana-
gementsystem, oder
- ein Objektmanagementsystem (OMS), also ein dediziertes Daten-
verwaltungssystem fiir SEU

Manche Datenverwaltungssysteme unterstiitzen den parallelen Zu-
griff von Anwendungen bzw. Benutzern durch integrierte Transaktions-
konzepte. Derartige Transaktionskonzepte sind allerdings nur Mecha-
nismen, die bestimmte technische Ziele erreichen: typischerweise wird
Anwendungen der Zugriff auf Daten zeitweise verwehrt, wenn durch
parallele Zugriffe die Konsistenz der Daten (vermutlich) beschiadigt wer-
den wiirde. Durch derartige automatisch arbeitende Mechanismen wird
jedoch aus Einbenutzersystemen, die zuféllig auf den gleichen Daten
arbeiten, keineswegs automatisch ein brauchbares Mehrbenutzersystem.

Vielmehr bildet bei parallel benutzbaren Systemen das Thema Par-
allelitdt einen vollig eigensténdigen Problemkomplex. Dieser sollte
idealerweise unbeeinflufit von Implementierungsrestriktionen analysiert
werden. Erst nach Feststellung der Anforderungen sollten diese un-
ter moglichst weitgehender Ausnutzung verfiigbarer Basismechanismen
realisiert werden. Tatsdchlich muff man natiirlich darauf achten, daf
die Anforderungen auch implementierbar sind, und so haben die verfiig-
baren und den Entwicklern vertrauten Implementierungstechnologien
durchaus Einfluff auf die Festlegung der Anforderungen. Relevante
Technologien bzw. Funktionsgruppen der Datenverwaltungssysteme —
und speziell von OMS, von denen wir i.f. ausgehen werden — sind:
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- Transaktionsmechanismen

- Notifizierung (entweder als selbsténdige Systeme oder innerhalb des
OMS)

- Zugriffskontrollen

- Interprozefkommunikationsmechanismen, z.B. RPC

In diesem Lehrmodul werden wir zuerst die Anforderungsseite be-
trachten und hier einige Alternativen aufzeigen. Anschlieffend disku-
tieren wir die oben erwidhnten Basismechanismen und diskutieren ihre
Niitzlichkeit im Hinblick auf die unterschiedlichen denkbaren Anforde-
rungen.

9.2 Kooperationsmodelle

Wir betrachten eine SEU hier in erster Linie als interaktives System; es
gibt zwar auch viele nichtinteraktive Werkzeuge (Compiler, Priifwerk-
zeuge usw.), diese reduzieren aber die Problematik nicht. Die folgenden
Uberlegungen sind auch auf viele andere Umgebungen iibertragbar, in
denen irgendwelche Systeme entwickelt werden.

Wenn wir sagen, ein interaktives System sei parallel benutzbar, dann
kann es von einer Gruppe von Personen gleichzeitig benutzt Werden@
Eine zentrale Frage ist nun, ob und wie diese Personen miteinander ko-
operieren. Eine Beschreibung bzw. Festlegung der Kooperation nennen
wir ein Kooperationsmodell. Wir werden mehrere Kooperationsmo-
delle verbal beschreiben, formale Notationen sind in diesem Bereich
nicht verfiighbar und vermutlich auch nicht hilfreich.

Ein héufiges und sehr einfaches Kooperationsmodell besteht darin,
dafs sich die Personen iiberhaupt nicht kennen (“anonyme Benutzer”)
und daher auch nicht kooperieren; wenn iiberhaupt, dann konkurrieren
die Personen um die gleichen Ressourcen und miissen, eben weil sie nicht
kooperieren, voreinander geschiitzt werden. Das Kooperationsmodell

28Den Fall, dak der gleiche Benutzer mehrere Anwendungen parallel startet,
betrachten wir hier nicht.
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“nichtkooperierende Benutzer” wird bei klassischen Transaktionskon-
zepten (mit ACID—EigenschafterEb unterstellt.

Bei allen anderen Kooperationsmodellen kennen die Agierenden ein-
ander mehr oder minder gut (“group awareness’) und verfolgen i.d.R.
bestimmte gemeinsame Ziele. Man redet hier auch von rechnergestiitz-
ter Gruppenarbeit (computer-supported cooperative work; CSCW'). Die
Rechnerunterstiitzung kann sehr unterschiedliche Aspekte betreffen:
elementare Voraussetzung sind zunachst Kommunikationsdienste, tiber
die asynchron oder synchron Daten zwischen den Beteiligten ausge-
tauscht werden konnen. Dariiber hinaus sind vielfaltige Funktionen
denkbar, die die Koordination der Gruppe und die Arbeitsprozesse der
Gruppe unterstiitzen: elektronische Post, verteilte Zeit- und Aufga-
benplanung, verteilte Editoren, Geschéftsprozefsunterstiitzung usw.;
diese Dienste hingen stark von der Problemstellung ab. Der Begriff
CSCW ist daher sehr vielschichtig und wird sehr unterschiedlich in-
terpretiert. Fiir eine ausfiihrliche Behandlung sei auf die Monographie
[BoS95| verwiesen.

9.2.1 Kooperation und Koordination bei der Software-
entwicklung

Im konkreten Kontext der Softwareentwicklung ist es naheliegenderwei-
se das Ziel der Arbeitsgruppe, ein Softwaresystem fertigzustellen. Der
Gruppenarbeitsprozefs umfafit insb. die folgenden Bereiche:

1. Diskussionen iiber die Gestaltung des Systems
2. Austausch oder gemeinsame Bearbeitung von Dokumenten
3. Terminkoordination

Der erste Bereich wird iiblicherweise durch SEU iiberhaupt nicht
unterstiitzt; diskutiert wird auf Sitzungen oder allenfalls (bei verteilten
Gruppen) mit Unterstiitzung durch elektronische Post.

Fiir den dritten Bereich sind diverse Projektmanagementwerkzeuge
verfiigbar, in der Praxis werden aber iiberwiegend informelle Metho-

2°Die Abkiirzung ACID steht fiir atomicity, consistency preservation, isolation,
durability. Lehrmodul [1| enthélt eine Einfithrung in dieses Thema.



214 Kooperation und Parallelitdt in SEU

den eingesetzt. Die Koordination bei der Bearbeitung von Dokumenten
wird i.d.R. durch SEU nicht unterstiitzt.

Wir betrachten i.f. nur den zweiten Bereich n&her, obwohl alle
Bereiche wichtig sind und ganzheitlich betrachtet werden sollten.

9.2.2 Koordination der Bearbeitung von Dokumenten

Ein vollig regelloser, unkoordinierter Zugriff auf Dokumente ist (unab-
héngig von ihrer Speicherungsform) fast immer schon aus rein sachlo-
gischen Aspekten nicht moglich. Wenn zwei Autoren an einem Buch
schreiben und an verschiedenen Stellen des Buchs unkontrolliert her-
uméndern, paft hinterher an dem Buch nichts zusammen. Gleiches
gilt fiir Programme, Spezifikationen und beliebige andere Dokument-
typen. Ob und wie ein Dokument in Teile zerlegt werden kann, die
gefahrlos parallel bearbeitet werden konnen, ist zuallererst eine Frage
der Sachlogik des Dokuments und eventuell der Entwicklungsmethode,
die zum Dokumenttyp gehort, und nicht priméar bestimmt durch die
Speicherungsform in ggf. mehreren Dateien oder Objekten.

Fine wichtige Rolle spielen hier die logischen Konsistenzkriterien
fiir einen Dokumenttyp. Bei der Bearbeitung von Dokumenten entste-
hen inkonsistente Zwischenzustdnde. Inkonsistente Dokumente kénnen
i.d.R. nicht sinnvoll zwischen verschiedenen Entwicklern ausgetauscht
werden.

Aus der sachlogischen Struktur der Dokumente ergeben sich maximal
mogliche Formen der parallelen unkoordinierten Arbeit. Beispielswei-
se kdnnen bei den iiblichen Modularisierungsmethoden fiir Programme
die Riimpfe verschiedener Module, nachdem die Schnittstellen festlie-
gen, vollig unkoordiniert entwickelt werden. Es gibt aber auch viele
Falle, bei denen eine unkoordinierte Parallelitdt zu Fehlern fiihrt und
trotzdem parallel gearbeitet werden muft. In solchen Féllen miissen
sich die Agierenden auf irgendeinem Weg koordinieren. Diese Koordi-
nation erfolgt sehr oft verbal (Entwickler A ruft B quer durchs Zimmer
zu: “Du, ich muf in types.h was dndern, kannst Du mal fiir 10 Mi-
nuten alles liegenlassen, ich iibersetze dann auch das ganze System
neu...”). Diese Koordination kann durch die SEU in Form verschiedener
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Dienstleistungen unterstiitzt werden, beispielsweise durch:

- allgemeine Auskiinfte, wer gerade im System eingeloggt ist und wofiir
diese Personen zustdndig sind bzw. welche Rolle sie spielen

- Auskiinfte, wer ein bestimmtes Dokument gerade bearbeitet, wie
lange die Bearbeitung voraussichtlich dauern wird u.é.

- Propagation von Anderungen, die ein Entwickler veranlakt, auf den
Arbeitsplatz anderer Entwickler

- Sperrmechanismen, die den parallelen Zugriff zu Dokumenten ver-
hindern

- allgemeine Kommunikationsfunktionen (elektronische Post, Konfe-
renzsysteme u.4.)

Welche Funktionen sinnvoll sind, héngt stark von der Gréftenord-
nung der Projekte, der Art der Dokumente und von den subjektiven
Préferenzen der Entwickler ab. Das Kooperationsmodell, in dem die
oben aufgelisteten Details festgelegt werden, muf also individuell fiir
jeden Anwendungsfall entwickelt werden. Dies schliefst natiirlich nicht
aus, daf es vorkonfektionierte Kooperationsmodelle gibt, die mit gering-
fiigigen Anpassungen in einem konkreten Anwendungsfall iibernommen
werden.

9.2.3 Das “Bibliotheksmodell”

In diesem und im néchsten Abschnitt beschreiben wir die Grundzii-
ge zweier typischer Kooperationsmodelle fiir Dokumente in einer SEU.
Konkrete Werkzeuge und SEU wiirden diese Grundziige noch mit vielen
Details anreichern, man kann aber bereits auf dieser ganz abstrakten
Ebene Vor- und Nachteile erkennen.

Beim “Bibliotheksmodell” wird ein Dokument wie in ein Buch in
einer Bibliothek behandelt. Das Dokument lagert normalerweise in
der Bibliothek; dort kann es ein Benutzer entnehmen und dann exklu-
siv damit arbeiten; spéater stellt er es wieder in die Bibliothek zuriick.
Wihrend der Ausleihe kénnen andere Benutzer nicht auf das Dokument
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zugreifen, allenfalls auf eine Kopie, kénnen aber herausfinden, wer im
Moment das Original hat und ggf. diese Person bitten, das Dokument
zuriickzustellen.

Das Bibliotheksmodell hat den Nachteil, daf Anderungen verschie-
dener Benutzer an einem Dokument sequentialisiert werden miissen;
dies kostet Zeit. Dieser Nachteil kann entscharft werden, wenn man
ein Dokument in eine Grobstruktur (“Inhaltsverzeichnis”) und mog-
lichst kleine Dokumentteile (“Abschnitte”) gliedern kann und wenn
Anderungen primér innerhalb der Dokumentteile stattfinden.

Konfigurationsmanagementsysteme realisieren i.d.R. das Biblio-
theksmodell entweder wie vorstehend beschrieben oder aber in einer
Variante, die mehrfaches Ausleihen eines Dokuments — mit realen Bi-
chern schlecht vorstellbar — erlaubt (z.B. CVS, s. [KM, [CVS]).

9.2.4 Das “Wandtafel-Modell”

Beim “Wandtafel-Modell” steht das Dokument — gedanklich — auf ei-
ner grofsen Tafel, und verschiedene Benutzer &ndern an verschiedenen
Stellen der Tafel. Jeder sieht sofort alle Anderungen aller Benutzer.
Das Dokument wird parallel bearbeitet, es ist kein Warten auf seine
Freigabe notig.

Ein Problem beim Wandtafel-Modell ist, daf man nicht ungestort
an einem Dokument arbeiten kann. Da Anderungen anderer Benut-
zer sofort sichtbar sind, erzeugen sie Unruhe, lenken ab und fiihren zu
inkonsistenten Zwischenzustdnden. Quellprogramme in tiblichen Pro-
grammiersprachen sind in dieser Hinsicht sehr empfindlich: wenn durch
ein paralleles Bearbeiten an verschiedenen Teilen des System auch nur
geringfiigige Inkonsistenzen erzeugt werden, ist das System nicht mehr
iibersetzbar und die Entwickler konnen praktisch nicht mehr arbeiten.

Verallgemeinert kann man sagen, daf das Wandtafel-Modell unge-
eignet ist, wenn Dokumente komplexe Konsistenzbedingungen haben
und Arbeitsprozesse “empfindlich” auf Inkonsistenzen reagieren, wenn
also die Konsistenzbedingungen stéandig erfiillt sein miissen. In solchen
Fallen mufs ein Entwickler einen Arbeitsbereich haben, in dem er vor du-
Keren Einfliissen geschiitzt ist und ungestort einen Entwicklungsschritt
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zu Ende fiihren kann; es muf also letztlich anhand des Bibliotheksmo-
dells verfahren werden. Wenn dennoch parallel am gleichen Dokument
gearbeitet werden mufs, miissen die einzelnen Ergebnisse i.d.R. von
Hand in eine Hauptlinie eingemischt werden; dies ist zwar aufwendig,
aber immer noch praktikabler als stédndige Stérungen.

Das Wandtafel-Modell ist auch fiir grofsere Gruppen nicht mehr ge-
eignet. Ab ca. 10 - 20 aktiven Teilnehmern an einem Gruppenprozefs
entsteht zuviel Unruhe. Hier ist noch anzumerken, daf Anderungen in
Dokumenten meist begleitet werden miissen von Erklarungen, warum
diese Anderungen erfolgen und in welche generellen Pline sie einzu-
ordnen sind. Die hierzu erforderliche Kommunikation findet i.d.R.
verbal statt. Bei grofseren Gruppen ist diese Kommunikation nicht
mehr moglich.

Neben den beiden vorgestellten Kooperationsmodellen sind viel-
faltige Zwischenformen und Varianten denkbar.

Die beiden Kooperationsmodelle fithren zu erheblichen Unterschie-
den in der Bedienschnittstelle von Editoren und den ausnutzbaren
Diensten eines OMS. Beim Bibliotheksmodell kénnen die Editoren
iibliche Ein-Benutzer-Systeme sein, die Editoren diirfen gerade kein
Gruppenbewuftsein produzieren. Fiir die Realisierung des Ausleihef-
fekts konnen Zugriffsrechte oder Sperren (allerdings keine klassischen,
s.u.) verwendet werden. Beim Wandtafel-Modell sind hingegen Notifi-
zierung und Interprozefskommunikation relevant.

9.2.5 Adaptierbarkeit der SEU

Die Vielfalt moglicher Kooperationsmodelle fithrt zu der Frage, ob bzw.
inwieweit ein bestimmtes Kooperationsmodell in einer SEU hart ver-
drahtet sein soll. Die Forderung liegt nahe, daf die SEU moglichst
flexibel an die Benutzerwiinsche anpafsbar sein soll, m.a.W. dafs mog-
lichst viele Aspekte der Kooperation einstellbar sind. Letzteres fiihrt
dazu, dafs eine SEU i.w. nur Mechanismen zur Kooperationsunter-
stiitzung anbieten wiirde und der Einsatz dieser Mechanismen durch
entsprechende Einstellungen (bei der Installation und Konfiguration
der SEU oder durch Ressource-Dateien oder wie auch immer) gesteuert
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werden wiirde. Unterschiede in den Kooperationsmodellen kénnen al-
lerdings leicht zu erheblichen Unterschieden in der softwaretechnischen
Realisierung fiihren; in solchen Féllen ist es fraglich, ob die Einstell-
barkeit des Kooperationsmodells wirklich praktikabel ist. Es mufs ein
sinnvoller Kompromifs zwischen Aufwand und Ausmafs der Einstell-
barkeit gefunden werden. Anders gesagt wird eine SEU fast immer
bestimmte Aspekte der Kooperation hart verdrahten; hieriiber sollte
ein Entwickler von Werkzeugen beim Entwurf bewufit entscheiden, und
die Entscheidungen sollten dokumentiert werden. Analog gilt dies bei
der Bewertung und Auswahl einer SEU.

9.3 Zur Realisierung von Kooperationsmodel-
len nutzbare OMS-Dienste

Wir wollen in diesem Abschnitt analysieren, wie Dienste eines OMS bei
der Realisierung von Kooperationsmodellen ausgenutzt werden konnen.
Relevant sind vor allem Transaktionen (genauer gesagt Concurrency
Control), Zugriffskontrollen und Notifikation. Wir beginnen mit einer
Ubersicht und Kurzbeschreibung dieser OMS-Dienste.

9.3.1 Zugriffskontrollen

Die Mitglieder einer Entwicklergruppe haben i.d.R. unterschiedliche
Zugriffsrechte. Diese Rechte kénnen sehr gut durch die diskretiondren
Zugriffskontrollen eines OMS iiberwacht werden.

Bei diskretiondren Zugriffskontrollen hat jedes Objekt (bzw. allge-
meiner jede Einheit der Rechteverwaltung) wenigstens einen Besitzer,
der festlegen kann, wie andere Subjekte (einzelne Nutzer oder Gruppen)
mit diesem Objekt arbeiten diirfen. Die Rechtefestlegungen werden in
einer Zugriffskontrolliste an dem Objekt verwaltet.

Um die Rechte in Arbeitsgruppen, die mit komplexen Dokumenten
arbeiten, effizient verwalten zu konnen, sollten die Zugriffskontrollen
eines OMS folgende Leistungsmerkmale aufweisen: erstens sollten zu-
sammengesetzte Objekte Einheit der Rechteverwaltung sein, zweitens
sollten fiir beliebig viele Subjekte an einem Objekt Rechte vergebbar
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seinY} und die Gruppenstruktur sollte bei der Administration bzw.
Auswertung der Rechte ausnutzbar sein. Ein Beispiel fiir derartige
gruppenorientierte Zugriffskontrollen findet sich in [DAC].

9.3.2 Transaktionen

Transaktionen adressieren drei ProblemkomplexdT}

- automatisierte Konsistenzpriifungen

- den parallelen Zugriff mehrerer Nutzer auf die gleichen Daten durch
Concurrency-Control- (CC-) Mechanismen, meist Sperrverfahren

- die Reparatur der Datenbank nach Storfillen durch Recovery-
Mechanismen

Diese Problemkomplexe wirken auf den ersten Blick unzusammen-
héngend; die Verbindung liegt darin, daf es in allen drei Bereichen
darum geht, die Konsistenz der Daten zu schiitzen. Gefahrdet wird die
Konsistenz (a) durch fehlerhafte Programme oder Dateneingaben, (b)
durch die verzahnte Ausfiihrung von Applikationen und (c) durch Be-
schidigungen infolge von Storfillen wie z.B. Rechnerabstiirzen. Die
gemeinsame Behandlung all dieser Gefahrdungen der Konsistenz ist
technisch durchaus sinnvoll. Leider wird dadurch die Diskussion des
Problemkomplexes Parallelitdt bzw. Kooperation zusétzlich aufgebléaht.

Der Effekt konventioneller CC-Verfahren besteht darin, einer Appli-
kation eine exklusiv verfiigbare Datenbank zu simulieren. Kooperation
zwischen verschiedenen Anwendungen ist daher nicht intendiert und
nicht moéglich, d.h. es wird hier im Prinzip das Kooperationsmodell
“anonyme Benutzer” unterstellt.

Sperrverfahren wirken im Prinzip so, dafs dem Inhaber einer Sper-
re temporéare Zugriffsrechte erteilt und allen anderen Anwendungen
temporar entzogen werden. Sieht man von vielen Begleitumstianden

30Tn normalen UNIX-Systemen kann man nur fiir den Besitzer, eine Gruppe und
den Rest der Benutzer Rechte festlegen; dies ist zu restriktiv.

3'Eine ausfiihrlichere Einfithrung in das Thema Transaktionen findet sich in
Lehrmodul E
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ab, so liegt hier eine Ahnlichkeit zu diskretioniren Zugriffskontrollen
vor. Eine detaillierte Analyse in den folgenden Abschnitten wird un-
tersuchen, unter welchen Begleitumstanden welche Dienste sinnvoll
einsetzbar sind.

9.3.3 Notifikation

Die grundlegende Leistung von Notifikationsmechanismen liegt darin,
eine Applikation iiber bestimmte interessierende Ereignisse, namentlich
Anderungen an Daten, zu informieren. Diese Ereignisse sind normaler-
weise von parallel laufenden Applikationen verursacht. Notifikations-
mechanismen sind daher zur Realisierung kooperativer Funktionen in
Werkzeugen sinnvoll oder genereller gesagt zur Realisierung von Ko-
operationsmodellen &hnlich dem Wandtafel-Modell. Voraussetzung ist
allerdings, daf die Notifikationsmechanismen verteilt arbeiten2|

Auf ein bestimmtes Datengranulat gleichzeitig Notifikation und
Sperrungen anzuwenden, ist nicht sinnvoll, da die Intentionen gerade
entgegengesetzt sind.

Im folgenden betrachten wir vor allem Transaktionen detaillierter.
In [PIK97] diskutieren wir Anforderungen an und Gestaltungsvarianten
von Notifikationsmechanismen im Detail.

9.4 Transaktionskonzepte fiir kooperative Um-
gebungen

In diesem Abschnitt analysieren wir Anforderungen an Transaktions-
konzepte in Datenverwaltungssystemen, die als Basis von SEU (oder
anderer kooperativer Entwicklungsumgebungen) dienen sollen. Es wird
sich zeigen, daf konventionelle Transaktionskonzepte hier in vieler Hin-
sicht ungeeignet sind. Wir beginnen daher mit einer Zusammenfassung
wesentlicher Merkmale konventioneller Transaktionskonzepte.

32Djese Bedingung wird von Notifikationsmechanismen innerhalb von GUI-Frame-
works nicht erfiillt.
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9.4.1 Konventionelle Transaktionskonzepte

In konventionellen Anwendungen wird der Problemkomplex der paral-
lelen Benutzung eines Systems durch mehrere Benutzer primér durch
Transaktionen gelost. Die konventionellen Transaktionskonzepte gehen
von folgenden Annahmen und Randbedingungen aus:

1.

Die Anwendungsprogramme unterstiitzen Kooperation i.a. nichtF’E],
d.h. das Kooperationsmodell “anonyme Benutzer” wird unterstellt.

. Transaktionen sind unabhéngig voneinander, sie sind anonym und

bilden eine “flache” Menge.

. Transaktionen sind i.d.R. nicht interaktiv, das System kann sie also

bei Bedarf sogar neu starten, wenn z.B. wegen eines Deadlocks eine
Transaktion zuriickgesetzt werden muf.

. Eine zentrale Annahme ist, daft nur komplett ausgefiihrte Transaktio-

nen einen konsistenzerhaltenden Zustandsiibergang der Datenbank
realisieren. Zwischenzusténde, die durch partiell ausgefiihrte Trans-
aktionen entstehen, werden generell als inkonsistent angesehen, auch
wenn sie es im Einzelfall aus Anwendersicht nicht wirklich sind.

. Die meisten Transaktionen sind reine Lesetransaktionen (Grofen-

ordnung des Anteils: 90 %).

. Bei den schreibenden Transaktionen geht man von Buchungen, Um-

buchungen, einfachen Dateneingaben und dhnlichem als den typi-
schen konsistenzerhaltenden Zustandsiibergdngen aus. Solche Trans-
aktionen sind “kurz”, d.h. die Laufzeit liegt im Sekundenbereich, nur
wenige Objekte werden benutzt.

Technisch sind Transaktionen so gestaltet, dafs wiahrend der Dauer
der Transaktion ununterbrochen eine Kommunikationsverbindung
zwischen Applikationsprozeft und Datenbankserver existieren muf.

33Workflow-Management-Systeme realisieren Kooperation, aber nicht mit Hilfe

von Transaktionen, sondern unter Benutzung eigener Daten.



222 Kooperation und Parallelitdt in SEU

9.4.2 Arbeitseinheiten in Entwicklungsprozessen

Was sind nun konsistenzerhaltende Zustandsiibergéinge in Entwicklungs-
prozessen? Denkbar sind einzelne Editierkommandos, ein Compilerlauf,
ganze Sitzungen, ein ganzes Projekt. Diese Beispiele sollen zeigen, daf
man diese Ubergéinge hier besser als Arbeitseinheite auffaft.

Merkmale grofser Arbeitseinheiten. Kleine Arbeitseinheiten wie
die Ubersetzung eines Programmoduls haben sehr dhnliche Merkma-
le wie konventionelle Anwendungen. Die groflen Arbeitseinheiten in
Entwicklungsumgebungen weisen dagegen vollig andere Merkmalﬂ
auf:

1. Die Arbeitseinheiten konnen sehr lang und umfangreich sein (d.h.
Laufzeit im Wochenbereich, sehr viele benutzte Objekte).

2. Die Arbeitseinheiten sind ineinander geschachtelt, d.h. die grokeren
Arbeitseinheiten setzen sich aus kleineren zusammen.

3. Viele Arbeitseinheiten sind interaktiv, d.h. die Arbeit kann allenfalls
manuell wiederholt werden, woraus folgt, daf das System auf keinen
Fall interaktive Arbeitseinheiten von sich aus zuriicksetzen darf.

4. Die Benutzer kennen einander und kooperieren.

5. Es gibt keine global eindeutigen Konsistenzkriterien, sondern die
Anforderungen an die Konsistenz der Daten hdngen vom Bearbei-
tungszustand ab. Es kann durchaus sinnvoll sein, ein nur teilweise
getestetes Modul eines Programms oder ein noch nicht korrekturgele-
senes Kapitel eines Buchs an bestimmte andere Entwickler weiterzu-
geben, obwohl die entsprechende Arbeitseinheit noch nicht beendet
worden ist.

34Fiir die grofen Arbeitseinheiten verwenden wir auch den Begriff Vorgang, insb.
im Kontext der Netzplantechnik.

35Diese Merkmale treffen iibrigens auch vielfach auf konventionelle Anwendun-
gen zu, wenn man einen kompletten Geschéftsvorfall (z.B. die Bearbeitung einer
Bestellung eines Kunden) als Arbeitseinheit betrachtet. Dies fiihrte zur Bildung
einer Vielzahl von Konzepten fiir “lange Transaktionen”. Auf diese gehen wir hier
nicht naher ein, weil sie zu sehr von den Merkmalen betrieblicher Geschéftsprozes-
se, der Architektur der Anwendungssysteme und der Struktur der Datenbestédnde
abhéngen.
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Eignung konventioneller Transaktionskonzepte. Es kann nicht
iiberraschen, dafs die konventionellen Transaktionskonzepte fiir Ent-
wicklungsumgebungen nicht geeignet sind:

- Ein konsistenzerhaltender Zustandsiibergang eines Programms bei-
spielsweise kann Stunden oder Tage dauern, ndmlich so lange, bis
das Programm wieder korrekt (in welchem Sinne auch immer...) ist.
Bei den {iblichen Sperrverfahren wire in der ganzen Zeit, in der an
einem Dokument gearbeitet wird, niemand anders imstande, es auch
nur zu lesen; dies ist vollig inakzeptabel. Wenigstens die alte Version
des Dokuments mufs lesbar bleiben.

- Ziel der konventionellen Transaktionskonzepte ist es, nur Verzah-
nungen von parallelen Zugriffen mehrerer Transaktionen auf die
gleichen Daten zuzulassen, die serialisierbar sind. Serialisierbar-
keit bedeutet, dak es zu der tatséchlich aufgetretenen Verzahnung
der Transaktionen eine dquivalente gibt, in der alle Transaktionen
seriell nacheinander, also anders gesehen ganz allein auf der Da-
tenbank ausgefithrt worden sind. Bei einer seriellen Ausfiihrung
sind natiirlich keinerlei Interferenzen zwischen parallel ausgefiihr-
ten Transaktionen moglich. In konventionellen Anwendungen sind
Interferenzen immer ein Fehler, denn die einzelnen Transaktionen
kennen einander nicht, sie konkurrieren lediglich um die gemeinsam
benutzten Daten.

Zwei Entwickler hingegen, die im gleichen Projekt arbeiten und
die zwei aufeinander aufbauende Module A und B realisieren, ken-
nen einander durchaus und sprechen sich miteinander ab, sofern ihre
Arbeit voneinander abhéngt, d.h. sie kooperieren. Sie miissen daher
typischerweise schon vor Ende ihrer Arbeit Zwischenergebnisse un-
tereinander austauschen, z.B. die Spezifikation der Module A und
B. Mit der Serialisierbarkeit ist dies nicht vereinbar.

- Konventionelle Transaktionen werden ganz oder gar nicht ausgefiihrt.
Wenn eine Transaktion aus irgendeinem Grund (Rechnerabsturz,
Programmabsturz, ...) nicht beendet werden kann, werden alle
Effekte von ihr wieder riickgéngig gemacht. Dies wire vollig un-
angemessen fiir Entwicklungsvorginge: wenn nach einigen Stunden
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Editierarbeit der Rechner abstiirzt, darf diese Arbeit auf keinen Fall
verloren sein.

Selbst wenn z.B. ein Compiler ganz bewufst ein Rollback auslost,
weil das zu iibersetzende Programm nicht korrekt war und bereits
gewisse Ausgaben in die Objektbank erzeugt worden sind, mufs die
Liste der Fehlermeldungen das Rollback iiberstehen, es wére also
falsch, alle produzierten Daten zu vernichten. Es muft moglich sein,
Ausnahmen zu machen.

9.4.3 Eine Hierarchie von Arbeitseinheiten in SEU

Die vorstehende Analyse zeigt, dafs bei der Softwareentwicklung signifi-
kant verschiedene Typen von Arbeitseinheiten auftreten, die man mit
eigenen Konzepten abdecken und deren Besonderheiten man genau-
er analysieren muft. Sinnvoll sind bei unserer derzeitigen Betrachtung
nur solche Arbeitseinheiten, die Gegenstand von Riicksetzungen sein
und /oder parallel ausgefiihrt und voneinander isoliert werden miissen.
Kandidaten fiir zu unterscheidende Arbeitseinheiten sind (angefangen
von den kleinsten):

1.
2.

elementare Editierkommandos in Editoren
Ausfithrungen von Compilern oder anderen nicht-interaktiven Werk-
zeugen

. Ausfithrungen von Kommandoprozeduren (shell-Skripten), in denen

mehrere Werkzeuge aufgerufen werden

. Arbeitsauftrage an einen Entwickler (“Kiimmern Sie sich doch mal

um diese Fehlermeldung; schaffen Sie das heute nachmittag?”)

. Arbeitsauftrage an eine Gruppe (“Die Gruppe von Herrn Kiesel

soll in den nachsten beiden Wochen das Administrationshandbuch
komplett neu schreiben, das stimmt derzeit ja vorne und hinten
nicht.”)

. ein komplettes Projekt

Der Begriff “Sitzung” oder “Ausfiihrung eines Editors” kommt in

dieser Liste nicht vor. Dies ist kein Zufall, denn wenn ein Entwick-
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ler von 14 bis 17 Uhr am Rechner sitzt und wahrend dieser Zeit seine
SEU léuft, dann kann er oder sie in dieser Zeit diverseste, logisch nicht
zusammengehorige Einzelarbeitsschritte durchfiihren, die in ihrer Ge-
samtmenge nicht als Gegenstand von Sperrungen oder Riicksetzungen
sinnvoll sind.

Gleiches gilt fiir Editoren (wie emacs, jove, ...): ein laufender Edi-
tor (im Sinne eines Betriebssystemprozesses) kann mehrere Dokumente
gleichzeitig bearbeiten (in verschiedenen “Puffern”); innerhalb der Aus-
fiihrungszeit des Editorprozesses konnen mehrere ganze Arbeitsauftriage
vom Bediener erledigt werden oder aber vielleicht auch nur ein Teil eines
Arbeitsauftrags. Die Ausfithrung eines solchen Editors ist daher nicht
unbedingt eine sinnvolle Arbeitseinheit im Sinne von Transaktionen.

Technische Randbedingungen. Wenn man die oben genannten
Arbeitseinheiten praktisch unterstiitzen will, miissen auch die tech-
nischen Randbedingungen berticksichtigt werden. In dieser Hinsicht
kénnen wir drei Gruppen von Arbeitseinheiten unterscheiden:

1. prozefhinterne Arbeitseinheiten: diese Arbeitseinheiten werden
wnnerhalb eines Betriebssystempmzesseé{ﬂ ausgefiihrt. Dies trifft auf
die beiden kleinsten o.g. Arbeitseinheiten zu.

2. Kommandoprozeduren: Eine Kommandoprozedur startet meh-
rere Programme, die jeweils als selbstédndige Betriebssystemprozesse
ausgefiihrt werden. Die Ausfithrung einer Kommandoprozedur kann
man als geschachtelte Transaktion behandeln, d.h. innerhalb ei-
ner dufseren Transaktion werden Subtransaktionen ausgefiihrt.
Subtransaktionen kénnen ihrerseits Subtransaktionen haben, i.a.
kann ein beliebig tiefer Subtransaktionsbaum entstehen.

Eine dufsere Transaktion entspricht hier dem Prozeft, in dem der
Kommandointerpreter ausgefiihrt wird, der die Kommandoproze-
dur interpretiert. Ein vor dort aus aufgerufenes Werkzeug wird als

36Ein ProzeR entsteht beim Start eines Programms und kann danach als die “Aus-
fiihrung” dieses Programms angesehen werden. Mit Beendigung des Programms
wird der Prozefl wieder aufgelost.
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Subtransaktion ausgefiihriff]. Subtransaktionen fiihren zunéchst ein
lokales Commit durch; die Wirkungen der Subtransaktion werden
aber zundchst nur innerhalb der néchsten umgebenden Transaktion
sichtbar; wenn diese scheitert, werden auch die Wirkungen bereits
abgeschlossener innerer Subtransaktionen wieder aufgehoben. Die
Vorstellung, dafs eine Transaktion ganz oder gar nicht ausgefiihrt
wird, wird hier aufrechterhalten.

3. langdauernde Arbeitseinheiten: diese Arbeitseinheiten laufen
tiber Rechnerabschaltungen hinweg. Sowohl der Arbeitsplatzrechner
wie auch der Server, auf dem das OMS installiert ist, konnen zwi-
schendurch abgeschaltet werden. Dies trifft auf die letzten drei o.g.
Typen von Arbeitseinheiten zu.

9.4.4 Langdauernde Arbeitseinheiten

Behandlung paralleler Vorginge. Bei langdauernden Arbeitsein-
heiten sind Sperren in ihrer urspriinglichen Form nicht mehr realisierbar:
Inhaber von Sperren sind Prozesse, Prozesse iiberdauern Systemab-
schaltungen aber nicht, Sperren sind normalerweise nicht persistent. Es
ist ohnehin unklar, welchem Prozel man “persistente” Sperren zuordnen
sollte; wie schon oben erwéhnt sind Sitzungen (bzw. die zugehorigen
Kommandointerpreterausfithrungen) dazu wenig geeignet. Es zeigt sich
hier, dafs die Inhaber von langfristigen, persistenten Sperren eher die
Entwickler personlich oder Arbeitsgruppen sind.

Im Gegensatz zu normalen, transienten Sperren ben6tigt man bei
persistenten Sperren diverse Administrationsfunktionen, durch die
- die Menge der vorhandenen Sperren abgefragt,
- die Rechte aus einer Sperre explizit aktiviert oder deaktiviert,
- eine Sperre geloscht oder auf einen anderen Benutzer iibertragen,

3"Die Subtransaktionen innerhalb einer Transaktion konnen ggf. auch parallel
ausgefithrt werden; sie kdnnen dabei konkurrierend auf die gleichen Ressourcen zu-
greifen und miissen daher wie normale “flache” Transaktionen voneinander isoliert
werden. Zusammen mit dem verzogerten Commit entsteht ein ziemlich komplexes
Transaktionsmodell; ein solches ist z.B. im ISO-Standard PCTE definiert.
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- die Berechtigung zur Loschung und Ubertragung von Sperren kon-
trolliert

werden kann; alle diese Funktionen sind mehr oder minder dquivalent

zu Funktionen, die man von der Administration von diskretionédren

Zugriffsrechten kennt.

An dieser Stelle ist es niitzlich, sich daran zu erinnern, daf der Ef-
fekt einer Sperre i.w. darin besteht, dem Inhaber gewisse Zugriffsrechte
einzurdumen und allen “Konkurrenten” Zugriffe zu verbieten. Derartige
Effekte kann man aber, wenn Entwickler (also in der OMS-Installation
angemeldete Benutzer) Inhaber der Rechte sind, auch hinreichend gut
mit Zugriffskontrollen realisieren. Hieraus folgt, dafs man den Aspekt
der Zugriffsbeschrankungen bei langdauernden Arbeitseinheiten mit
Hilfe von Zugriffsrechten behandeln sollte, um keine Funktionalitaten
(auch hinsichtlich der Administrationsfunktionen) zu duplizieren.

Analysiert man vor diesem Hintergrund die in der Literatur vor-
geschlagenen Transaktionskonzepte fiir langdauernde Arbeitseinheiten
(sog. Entwurfstransaktionen oder Gruppentransaktionen) und
die zugehorigen Operationen checkout und checkin , so kann etwas
vereinfachend die Wirkung dieser Operationen wie folgt beschrieben
werden:

— checkout :

1. erzeugen einer Kopie des betroffenen Dokuments als Nachfol-
geversion der bisherigen Version des Dokuments; ggf. Transfer
der Kopie auf einen Arbeitsplatzrechner, um sie lokal effizient

zugreifbar zu machen
2. Entzug der Schreibrechte an der bisherigen Version des Doku-

ments fiir andere Benutzer; Leserechte an der bisherigen Version

bleiben bestehen
3. eintdumen von Lese- und Schreibrechten an der Kopie fiir den

Nutzer, der das checkout veranlaft hat; andere Benutzer haben
keine oder allenfalls Leserechte an der Kopie, sofern sie iberhaupt
technisch zugreifbar ist

— checkin :
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1. ggf. Riicktransfer der inzwischen modifizierten Kopie des Doku-

ments auf den Server
2. einfiigen der Kopie als offen sichtbare Nachfolgeversion, hierdurch

Einfrieren der Vorgéngerversion (in Ausnahmeféllen tiberschrei-

ben der bisherigen Version)
3. einrdumen von Lese- und Schreibrechten an der neuen Version

fiir alle berechtigten Nutzer

Recovery. Bei langdauernden Arbeitseinheiten ist auch die tibliche
“alles-oder-nichts”™-Semantik von Transaktionen unangemessen. Lang-
dauernde Arbeitseinheiten werden nie vom System, sondern hochstens
von Benutzern explizit zuriickgesetzt, wobei im Einzelfall entschie-
den wird, welche Zwischenergebnisse vernichtet und welche verwahrt
werden.

Dieser Problembereich sollte mit Hilfe von Versionen behandelt wer-
den: Zu Beginn einer solchen Arbeitseinheit werden neue Versionen
der bendtigten Dokumente angelegt. Bei einem Abbruch der Arbeit
konnen diese problemlos wieder geloscht werden, bei einer erfolgrei-
chen Beendigung kann man die inzwischen iiberfliissige Vorgéngerver-
sion 16schen; diese wird aber oft trotzdem zwecks Dokumentation der
Entwicklung noch verwahrt werden, ggf. in einem Archiv auf einem
off-line-Datentrager. Diese Vorgehensweise ist die gleiche, wie man sie
schon aus Versionsverwaltungssystemen wie SCCS oder CVS kennt, die
Operationen wie checkout und checkin anbieten.

Die explizite Verwendung von Versionen 16st auch das Problem, dafs
man gleichzeitig auf die letzte freigegebene Version eines Dokuments,
aber auch auf die neue, gerade entstehende Version des Dokuments
zugreifen kdonnen mdochte.

Gesamtbewertung. Zusammenfassend konnen wir festhalten, dafs
langdauernde Arbeitseinheiten auf der Ebene der Objektverwaltung
durch Zugriffskontrollen und Versionsmechanismen unterstiitzt werden
sollten und dafs die Wirkung von checkout und checkin weitge-
hendst durch Funktionen aus diesen Bereichen erzielt werden kann. Es
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ist daher nicht sinnvoll, hierfiir ein spezielles Transaktionskonzept zu
entwickeln, weil es nur andere, ohnehin erforderliche Funktionalitdten
duplizieren wiirde. Sinnvoll hingegen ist es allerdings, Operationen wie
checkout und checkin oberhalb der Ebene der Objektverwaltung
zu realisieren und insb. ein komfortables Benutzerinterface zu schaffen.

9.4.5 Prozellinterne Arbeitseinheiten und Kommando-
prozeduren

Behandlung paralleler Vorgange. Wir hatten oben bereits ein-
zelne Editierkommandos als Arbeitseinheiten identifiziert, die ganz
innerhalb von Prozessen ausgefiihrt werden. Echt parallele Vorgénge
sind hier eigentlich nicht moglich, weil nur ein Eingabemedium (Ta-
statur und Maus) vorhanden ist und weil i.d.R. die Reaktion auf eine
Eingabe zuerst komplett verarbeitet wird, bevor die nachste Eingabe
moglich ist.

Sofern die Umgebung mit parallel offenen Fenstern arbeitet, kann
aus Benutzersicht allerdings jeweils ein Fenster durchaus einem separa-
ten Arbeitsvorgang entsprechen, d.h. es lagen auf dieser Ebene parallele
Arbeitsvorgénge vor. Diese Arbeitsvorginge koénnen sowohl kooperativ
als auch konkurrierend miteinander sein. Eine Abdeckung aller Optio-
nen fiihrt zu sehr komplexen Transaktionskonzepten (s. z.B. [P199)]),
auf die wir hier nicht naher eingehen.

In Kommandoprozeduren sind parallele Vorgédnge uniiblich. Die
dann erforderliche parallele Programmierung ist relativ umsténdlich
und aufwendig, ferner lauft eine SEU fast nie auf einem Mehrprozessor-
Rechner, und nur auf einem solchen kann durch parallele Ausfiihrung
von Kommandos die Antwortzeit verbessert werden. Daher betrachten
wir diese Art paralleler Vorgénge nicht néher.

Recovery. Wir betrachten zunéachst das Riicksetzen einzelner Edi-
tierkommandos. Viele Editoren bieten eine Undo-Funktion an, die
den letzten Arbeitsschritt riickgéngig macht. Oft kann eine solche
Undo-Funktion wiederholt ausgefiihrt werden, wobei zwei alternative
Bedeutungen auftreten:
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(a) die zweite Ausfiihrung macht das erste Undo riickgéngig, ist also
eher ein Redo, die dritte Ausfiihrung wiederholt das Undo usw.

(b) man lauft mehrere Schritte in der Historie riickwérts. In diesem Fall
kann man aber auch zu weit gelaufen sein, d.h. man braucht hier
noch dringender als beim Fall (a) ein Mittel, um wieder vorwérts
laufen zu kénnen (also eine Redo-Funktion).

Es bietet sich an, das Undo mit Hilfe des Rollback-Mechanismus
zu realisieren, insoweit als Effekte eines Kommandos in der Objekt-
bank riickgéingig zu machen sind®} Hierzu muf man fiir die Version (a)
vor Beginn der Ausfithrung eines Kommandos eine Transaktion star-
ten, die unmittelbar vor Ausfiihrung des néchsten Kommandos mit
Commit beendet wird, wenn das nichste Kommando nicht gerade das
Undo-Kommando war.

Fiir Version (b) muf man Transaktionen schachteln kénnen; man
miifste die Transaktionen linear schachteln, d.h. man fangt fiir jedes
Kommando eine neue Transaktion an und hétte nach 100 erfolgreichen
Kommandos 100 angefangene Transaktionen, die alle noch irgendwann
mit commit beendet werden miissen. Eventuelle Rollback-Kommandos
beziehen sich immer auf die letzte gestartete Transaktion, wenn man
also 30 Kommandos riickwarts laufen will, mufs man 30 Rollback-
Kommandos abgeben. Diese lineare Schachtelung von Transaktionen
wirkt duferst ineffizient und unbequem zu benutzen, ferner ist nach
einem Undo kein Redo mehr moglich.

Daher kennen viele Transaktionsmechanismen fiir OMS das Konzept
der Sicherungspunkte. Ein Sicherungspunkt ist ein identifizierbarer
Zeitpunkt innerhalb einer Transaktion; mit einer speziellen Opera-
tion, einer Art partiellem Rollback, kann man alle Anderungen seit
diesem Zeitpunkt aufheben, die Objektbank also bzgl. der betroffe-
nen Objektmenge auf den Zustand zum Zeitpunkt der Erzeugung des
Sicherungspunkts zuriicksetzen.

38Weitere Effekte sind natiirlich Verdnderungen der Anzeige, z.B. Inhalte eines
oder mehrerer Fenster.
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Eine generelles Problem ist, daft Rollback-Konzepte in normalen
DBMS, aber auch in fast allen OMS, nur ein Riickgdngigmachen von
Anderungen unterstiitzen, nicht hingegen eine Wiederholung.

Es besteht natiirlich immer die Moglichkeit, innerhalb des Werkzeugs
ein eigenes Protokoll aller Anderungsoperationen (analog zu einem Vor-
wértsrecovery-Log, allerdings auf einer hoheren Ebene) zu fithren und
ein Redo mit Hilfe dieses Protokolls zu realisieren. Dies wiirde al-
lerdings bedeuten, daf sowohl innerhalb des Werkzeugs wie im OMS
Veranderungen protokolliert werden, also Daten und Funktionalitédten
dupliziert werden, was eher unelegant erscheint. Man kann hier auch
auf die Nutzung der Dienste des OMS komplett verzichten, die Be-
handlung der Undo- und Redo-Funktionen ist dann letztlich einfacher
komplett innerhalb der Werkzeuge zu realisieren.

Prinzipiell ist auch ein Redo zwischen Sicherungspunkten im OMS
moglich, solange die Ausgangsdaten nicht modifiziert sind. Die zuge-
horigen Algorithmen sind aber sehr komplex und kénnen hier nicht
behandelt werden.

9.5 Zusammenfassung

Wir haben das Problem der parallelen Benutzung einer SEU durch
mehrere Entwickler von zwei Seiten betrachtet: Von der Benutzerseite
her ist festzustellen, daft im Rahmen der Anforderungsfestlegung ein
Kooperationsmodell entwickeln muf, welches abhéngig von den Ent-
wicklungsmethoden und Wiinschen der Benutzer ist. Unterschiedliche
Kooperationsmodelle fiihren zu ganz verschiedenen Anforderungen an
die Dienste eines OMS.

Von der Seite eines OMS aus gesehen haben wir verschiedene Mecha-
nismen auf ihre Eignung untersucht, bestimmte Kooperationsmodelle
zu realisieren. Gruppenorientierte Zugriffskontrollen sind praktisch im-
mer erforderlich, um die Rechte unterschiedlicher Gruppenmitglieder zu
kontrollieren. Bzgl. der Transaktionskonzepte ist festzustellen, dafs die
Grofe der auftretenden Arbeitseinheiten um mehrere Grofenordnungen
differiert und daf je nach Groéfkenordnung andere technische Konzepte
bendtigt werden. Fiir kleinere Arbeitseinheiten bendétigt man pro-
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zefsgebundene Transaktionen; diese sollten zusétzlich Riicksetzpunkte
anbieten und geschachtelt werden kénnen. Langandauernde Arbeits-
einheiten werden besser durch eine Kombination von Versionierung
und Rechtevergabe unterstiitzt. Notifizierungsmechanismen kénnen of-
fensichtlich direkt in Werkzeugen, die die Kooperation unterstiitzen,
ausgenutzt werden.

Glossar

Bibliotheksmodell: Kooperationsmodell, bei dem ein Dokument zunéchst
in einer Bibliothek lagert, dort von genau einem Benutzer entnommen
werden kann, anschlieffend bearbeitet wird und spédter wieder in die
Bibliothek zuriickgestellt wird

Entwurfstransaktion: Transaktionskonzept zur Unterstiitzung langdau-
ernder Arbeitseinheiten; Hauptoperationen sind checkout und
checkin , deren Bedeutung dhnlich wie in Versionsmanagementsy-
stemen definiert ist und i.w. aus dem Anlegen von Versionen und
Einstellen von Zugriffsrechten besteht

geschachtelte Transaktionen: Transaktion mit Subtransaktionen; Sub-
transaktionen koénnen ihrerseits Subtransaktionen haben, i.a. kann ein
beliebig tiefer Subtransaktionsbaum entstehen

Kommandoprozedur: Programm, das in der Kommandosprache eines
Kommandointerpreters geschrieben ist; einzelne Kommandos werden
ggf. als Kindprozesse des Prozesses, in dem der Kommandointerpreter
ausgefiihrt wird, ausgefiihrt

Kooperationsmodell: Beschreibung bzw. Festlegung, wie Personen in einer
Gruppe, die auf gemeinsamen Dokumenten arbeiten, kooperieren

langdauernde Arbeitseinheit: Arbeitseinheit, die iiber Rechnerabschal-
tungen hinweg verlduft

Objektmanagementsystem: dediziertes Datenverwaltungssystem zur Ver-
waltung von Entwicklungsdokumenten (CASE, CAD usw.)

prozefinterne Arbeitseinheit: Arbeitseinheit, die innerhalb eines Be-
triebssystemprozesses ausgefithrt wird

Serialisierbarkeit: Eigenschaft parallel iiberlappend ausgefithrter Transak-
tionen, daft deren Effekt der gleiche ist, der bei irgendeiner denkbaren
seriellen Ausfithrung der Transaktionen erreicht worden wére
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Sicherungspunkt: Zeitpunkt in einer Transaktion, bis zu dem alle Aktionen
in einem partiellen Rollback riickgéngig gemacht werden kénnen

Wandtafel-Modell: Kooperationsmodell, bei dem alle Beteiligten alle An-
derungen am Dokument durch alle anderen Beteiligten sofort sehen

Zugriffskontrolliste: Datenstruktur, in der die Rechtefestlegungen zu einem
Objekt verwaltet werden



Literaturverzeichnis

[Be+79] Bernstein, P.A.; Shipman, D.W.; Wong, W.S.: Formal aspects
of serializability in database concurrency control; IEEE-TSE SE-
5:3, p.203-216; 1979/05

[BeHGS87| Bernstein, P.A.; Hadzilacos, V.; Goodman, N.: Concurren-
cy control and recovery in database systems; Addison-Wesley
Publishing Company; 1987

[BoS95| Borghoff, Uwe M.; Schlichter, Johann H.: Rechnergestiitz-
te Gruppenarbeit; eine Einfiihrung in Verteilte Anwendungen;
Springer; 1995

[Ca81] Casanova, M.A.: The concurrency control problem for database
systems; Springer, LNiCS 116, 175p; 1981

[CVS| Kelter, U.: Lehrmodul “Einfiihrung in CVS”; 2003

[DAC] Kelter, U.: Lehrmodul “Diskretionédre Zugriffskontrollen”; 1999

[DBSA] Kelter, U.: Lehrmodul “Architektur von DBMS”; 2001

[DVS] Kelter, U.: Lehrmodul “Datenverwaltungssysteme”; 2002

[E192] Elmagarmid, A. (ed.): Database transaction models for advanced
applications; Morgan Kaufmann; 1992

[EsC75] Eswaran, K.P.; Chamberlin, D.D.: Functional specifications of
a subsystem for data base integrity; p.48-68 in Proc. VLDBT75;
1975/09

|Ga83] Garcia-Molina, H.: Using semantic knowledge for transaction
processing in a distributed database; ACM-TDS 8:2, p.186-213;
1983/06

[Ha84] Hérder, T.: Observations on optimistic concurrency control
schemes; Information Systems 9:2, p.111-120; 1984

234



Stichwortverzeichnis 235

[Ke86] Kelter, U.: Strictness and serializability; p.252-261 in: Proc.
STACS 86, Paris; Springer LNiCS 210; 1986/01

[KM] Kelter, U.: Lehrmodul “Einfithrung in das Konfigurationsmana-
gement”; 2003

|[Ko83] Korth, H.F.: Locking primitives in a database system; JACM
30:1, p.55-79; 1983/01

[KuR81] Kung, H.T.; Robinson, J.: On optimistic methods for concur-
rency control; ACM-TDS 6:2, p.213-226, 1981/06

[Pa79] Papadimitriou, C.H.: The serializability of concurrent database
updates; JACM 26:4, p.631-653; 1979/10

[P199] Platz, Dirk: Ein Werkzeugtransaktionskonzept fiir Objektmana-
gementsysteme als Basis von Software-Entwicklungsumgebungen;
Dissertation, FG PI, FB12, Univ. Siegen; 1999

[PIK97| Platz, D.; Kelter, U.: Konsistenzerhaltung von Fensterinhalten
in Software-Entwicklungsumgebungen; Informatik — Forschung
und Entwicklung 12:4, p.196-205; 1997/12 (ISSN 0178-3564)

[Re82| Reuter, A.: Concurrency control on high-traffic data elements;
p-83-92 in: Proc. Symp. Principles of Database Systems; 1982

[RoSL78| Rosenkrantz, D.J.; Stearns, R.; Lewis, P.M.: System level
concurrency control for distributed database systems; ACM ToDS
3:2, p.178-198; 1978/06

[Se82] Sethi, R.: Useless actions make a difference: strict serializability
of database updates; JACM 29:2, p.394-403; 1982/04

[SeL76] Severance, D.G.; Lohman, G.M.: Differential files: their appli-
cation to the maintenance of large databases; ACM-TODS 1:3,
p.256-267; 1976,/09

[Si82]| Silberschatz, A.: A multi-version concurrency scheme with no
rollbacks; p.216-223 in Proc. SPDC82; 1982/08

[StLR76| Stearns, R.E.; Lewis, P.M.; Rosenkrantz, L.J.: Concurrency
control for database systems; p.19-32 in: Annual Symposium on
Foundations of Computer Science; 1976

[Ve77| Verhofstad, J.S.M.: Recovery and crash resistance in a filing
system; p.158-167 in: SIGMOD77; 1977/08



Stichwortverzeichnis

2-Phasen-Protokoll, 88, 94, 116, 142, 207
2PL, 88

Anderungsdatei, 70, 72
Aquivalenz
cp-~, 135, 195
Endzustands-~, 169
fs-~, 169
Sicht-~, 191
von Ablaufen, 135
Aktion, 20, 33, 76, 112, 178
Arbeitseinheit, 221, 223
interaktive, 221
langdauernde, 225, 231
prozelinterne, 224, 228, 232
Zwischenergebnisse, 222
Arbeitsversion der Datenbank, 37
Architektur, 40
Archiv-Log, 60, 61, 72
Atomaritit, siehe Transaktion
Andern mehrerer Seiten, 65
audit trail, 59
Aufrufsequenz, 80
Ausfiihrungssequenz, 80

Backup-Kopie, 30

Bereichsgrenze, 120, 122

Betriebssystem, 40

Bibliotheksmodell, sieche Kooperations-
modell

BOT, 59

careful replacement, 58
CC-Verfahren

Hilfsdaten, 133, 134, 151, 155
kombinierte, 142, 156
optimistische, siehe optimistische
CC-Verfahren
Sperrverfahren, siehe Sperrverfah-
ren
universelles, 161
validierendes, 131, 134, 135
Wait-Die-, 142
Wound-Wait-, 142
Zeitstempel-~, siehe Zeitstempel-
Verfahren
checkin, 227
checkout, 226
Concurrency Control, 28, 31, 34, 38, 77,
94, 218, 225, 228
Concurrency-Control-, siehe CC-
CPSR, 196
CVS, 227

D(1), 200
Datenbank
aktuelle, 42, 72
Arbeitsversion, 54
Dump, siehe Dump
materialisierte, 42, 68, 72
physische, 42, 73
Speicherteile, 49
Datenbankmodell, 19
Dauerhaftigkeit, 24, 25
DB, 162
Deadlock, 13, 32, 87, 91, 94, 131
Deadlockauflésung, 46
Deadlockfreiheit, 131, 132, 143

236



Stichwortverzeichnis

deferred update, 57
Dump, 56, 71, 72

inkrementeller, 71, 72
Durchsatz, 76

Editor, 212

Sitzung, 224
Einbenutzersystem, 210
Elementaroperation, 112
Endlosblockierung, 86, 144
Entwicklungsmethode, 213
Entwurfstransaktion, 14, 226, 231
EOT, 59, 66, 85
Erreichbarkeit, 20, 34
exclusive lock, 81

Fehler-Atomaritit, siehe Transaktion
Fehlerklasse, 42

Fehlerkompensation, 55, 72

forward recovery, 57

freie Interpretation, 173

Granularitét, 97, 109
variable, 97, 105
group awareness, 212
Gruppenarbeit, 212
Gruppentransaktion, 226

Hauptdatei, 70
Herbrand-Universum, 174

Idempotenz, 68, 72
integer, 19
Integritat, 19, 34, 48
~sanforderung, 22, 26
~spriifungen, 28, 112
Sicherung, 28
intention lock, 101
Interferenz, 76, 77, 159, 222
Interpretation, 113, 168
Invertierung, 116
Isolation, 25, 34
Isolationsstufe, 92, 94
ISR, 191

237

JDBC, 23
commit, 24
rollback, 30
setAutoCommit, 24
journal, 59

Kommandoprozedur, 224, 231
Kommunikation, 212
Kommutativitat, 13, 113, 118
kompatibel, sieche Sperrmodus
Kompensation, 116
Konflikt, 111, 137, 147, 157, 193
Schein-, 150
konfliktfrei, 79, 94, 116, 119
mit Objektzustandseinschréankun-
gen, 127
mit Parametereinschrankungen, 125
semantisch, 114
Konfliktgraph, 200
Konkurrenz, 222
Konsistenz, 24, 34, 213, 218, 220, 221
Dokument~, 215
logische, 20, 34, 44
physische, 21, 34, 43, 44, 73
temporére In~, 22
Kooperation, 14, 212
Kooperationsmodell, 211, 231
Adaptierbarkeit, 216
Anforderungsdefinition, 214
anonyme Benutzer, 211, 218
Bibliotheksmodell, 214, 231
Dokumentkonsistenz, 215
Wandtafel-Modell, 215, 219, 232
Koordination, 212
SEU-Dienste, 214
Korrektheit, 19
technische, 27, 35
von Abldufen, 134

lebendig, 179
Lese-Schreib—Transaktion, 162
Lesephase, 148

Lesesperre, siehe Sperre



238

Lesetransaktion, siehe Transaktion
liest-von-Struktur, 194
Log, 31, 59, 66, 72, 159
aktiver, 61, 72
serieller, 167
log sequence number, 59
Logging, 59
Abstraktionsebene, 62
auf Seitenebene, 62
auf Speichersatzebene, 63
auf Transaktionsebene, 63
Redo-~, 60
Rickwérts-~, 60
Transitions-~, 62, 68, 74
Undo-~, 59
Vorwérts-~, 60
Zustands-~, 62, 68, 74
logische Atomaritét, siehe Serialisierbar-
keit

Materialisieren, 42, 69
bei Commit, 66
unsicherer Anderungen, 65
materialisierte Datenbank, 42
Medienfehler, 43, 71, 72
Modifikation, 112
Atomaritét, 117
inverse, 116, 122
kommutierende, 113
parametrisierte, 118
Konfliktfreiheit, 119
Undo, 115
Zwischenzusténde, 122

Nachbarn, 107, 109
Nebenlaufigkeitssteuerung, siehe Concur-
rency Control
Neuladen der Datenbank, 43, 72
Neustart, 31, 46, 132, 142, 143, 147
zyklischer, 132, 139, 154
Notifikation, 219

Objekt

Stichwortverzeichnis

elementares, 99

iibergeordnetes, 98
Objektmanagementsystem, 232
On-line-Scheduler, 79, 94, 186, 187
optimistische CC-Verfahren, 13, 32, 34,

134, 147, 153
Grundform, 149, 151
praventive Validation, 154

Permanentspeicher, 44
physische Datenbank, 42
Préfix, 165
prifixe(M), 165
Praventionsmafnahme, 37, 64
Preclaiming, 91, 94
Protokoll, 83, 94

2PL, 88

SE, 86

SPE, 85

XPE, 85
Pufferung, 41

R, 162
readset, 149, 150, 151, 152, 153, 155,
156

readset;, 162, 163

Recovery, 28, 30, 34, 73, 218, 227, 229
~-Daten, 30, 37, 50, 53, 56
~-Grundfunktion, 43, 45, 46
~-Manager, 41
Grundprinzipien, 52
Qualitdtsanforderungen, 49
Riickwiarts-~, 30, 55, 64, 73
Vorwarts-~, 30, 57, 74
Zielzustand, 50

Redo, 229, 230
~-Checkpoint, 69, 73
~-Log, 59, 73
~-Logging, 60
einer Aktion, 45, 73
globales, 43, 71, 72
partielles, 45, 68, 69, 73

Reparaturprinzipien, 54



Stichwortverzeichnis

Rettung, 55

Risikostreuung, 53

Rollback, 31, 34, 46, 64, 73, 82, 116, 121,

131, 132, 229, 230

Fortpflanzung, 90, 95, 115
partielles, 230

Riicksetzen, siehe Rollback
der DB, 71

S, 168
Schaden, 12, 40, 73
Scheduler, 79, 186
Scheduling, 136
Schreibphase, 148
Schreibsperre, siehe Sperre
Schrumpfungsphase, 89
SCPSR, 196
Seitenadressierung, 65
semantische Integritatspriifungen, 28
Serialisierbarkeit, 14, 25, 34, 76, 77, 94,
95, 111, 113, 131, 135, 222, 232
cp-~, 111, 196
fs-~, 169
logische Atomaritat, 159
Préfix-fs-~, 170
schwache fs-~, 171
schwache Sicht-~, 189
Sicht-~, 191
strikte, 173
strikte Sicht-~, 191
Serialisierung, 169
Serialisierungspunkt, 77, 80, 89, 137, 198
innerer, 198
serieller Ablauf, 135
shared lock, 81
shuffle-Operator, 164
Sicherungspunkt, 230, 232
Sicht, 111, 159
Fehlercode, 113, 120
SISR, 191
Sitzung, 224
Sperre, 11, 80, 95, 216
Anforderung, 81

239

Endlosblockierung, 86
explizite, 82
implizite, 82
exklusive, 81
Freigabe, 81, 116
implizite, 100, 103, 106, 107, 108,
109
Kompatibilitit, siehe Sperrmodus
Lesesperre, 81, 85, 93, 94
persistente, 225
Schreibsperre, 81, 95
Vertraglichkeit, siehe Sperrmodus
Warnsperre, 12, 101, 102, 106, 108,
109
Zuteilung, 123, 124, 126, 144
Sperreinheit, 11, 97
Strukturierung, 98
Sperren bis EOT, 90
Sperrmodus, 81, 95, 114, 125
IS/1X, 101, 102, 103, 108
Kompatibilitdt, siehe Vertréglich-
keit
Rechte, 114, 128
SIX, 103, 104, 108
Vergleich, 104
Vertraglichkeit, 81, 95, 115, 119
Vertraglichkeitsmatrix, 81, 103, 115,
119, 125, 128
Sperrtabelle, 152
Sperrverfahren, 32, 34, 147, 156, 218, 222
SR, 169
SSR, 173
Storung, 28, 39, 73
Subtransaktion, 225, 231
symbolische Interpretation, 173
system log, 59
Systemfehler, 44, 58, 64, 69, 73
beim globalen Undo, 67
beim partiellen Redo, 69

ter(x), 151
tcew(x), 153
Teillog, 165



240

TR, 163
Transaktion, 23, 35, 40, 161, 210, 218
Ausgaben, 47
Eigenschaften, 24
Fehleratomaritat, 24
geschachtelte, 17, 224, 229, 231
interaktive, 47, 223
konventionelle, 220
kurze, 220
lange, 221
Lese~, 163, 220
parallele, 28
Rollback, siehe Rollback
Serialisierbarkeit, siehe Serialisier-
barkeit
tote, 178
Transaktionsfehler, 46, 64, 73
Transaktionsmonitor, 17
Transaktionsprogramm, 23

iiberschreibt-Struktur, 195

Umordnung, 172

Undo, 229, 230
~-Checkpoint, 67, 74
~-Log, 59, 74
~-Logging, 60
einer Aktion, 45, 74
einer Modifikation, 115
globales, 45, 66, 72

unsicher, 90, 93, 95, 115, 123
Teilobjekt, 128

Unsicherheitsbereich, 123

Validation, 35, 131, 147
praventive, 154
Validationsphase, 147
Validationstest, 131, 134, 135, 136, 138,
139, 147, 148, 153, 155
Algorithmus, 138, 149, 155
Version, 227
vertriglich, siehe Sperrmodus
Verzahnung, 77
verzogertes Schreiben, 57, 64, 74, 132,
147

Stichwortverzeichnis

vorsichtiges Andern, 58, 65, 74

Wi, 162

Wachstumsphase, 88

Wait-Die-Verfahren, 142, 143, 144

Wandtafel-Modell, siche Kooperations-
modell

Warnsperre, siehe Sperre

Warnsperrenprotokoll, 101, 104, 108

wechselseitiger Ausschlufs, 32, 80

WISR, 189

Wound-Wait-Verfahren, 142, 143

writeset, 149, 151, 152, 155, 156

writeset;, 162, 163

WSR, 171

Zeitstempel, 136, 140, 149
Verwaltung, 141
Zeitstempel-Verfahren, 13, 32, 35, 134,
136, 154
ZR(x), 138, 141
Zugriffskontrollen, 15, 217
Zugriffskontrolliste, 217, 232
Zugriffsrecht, 226
Zustand, siehe Konsistenz
erreichbarer, 20
logisch konsistenter, 51
technisch korrekter, 48, 51
Zuverldssigkeit, 38
ZW(x), 138, 142
zyklischer Neustart, 139



	Vorwort
	Lehrmodul 1: Transaktionen und die Integrität von Datenbanken
	Die Integrität von Datenbanken
	Eine Hierarchie von Korrektheitsbegriffen für Datenbank-Zustände
	Die Integritätsanforderung - 1. Ansatz
	Transaktionen
	Transaktionen in JDBC
	Transaktionseigenschaften

	Die Integritätsanforderung - 2. Ansatz

	Maßnahmen des DBMS zur Integritätssicherung
	Klassifikation der Schutzmechanismen
	Semantische Integritätsprüfungen
	Recovery
	Concurrency Control
	Glossar
	Lehrmodul 2: Recovery
	Einführung
	Quellen und Auswirkungen von Störungen
	Systemarchitektur
	Fehlerklassen
	Medienfehler
	Systemfehler
	Transaktionsfehler

	Ausgaben von Transaktionen

	Anforderungen an das Recovery
	Die Integrität der Datenbank aus Sicht des DBMS
	Speicherteile der Datenbank
	Qualitätsmerkmale von Recovery-Mechanismen
	Zielzustand des Recoverys

	Grundprinzipien des Recoverys
	Recovery-Daten
	Risikostreuung
	Reparaturprinzipien
	Arbeitsversion der Datenbank als Ausgangsbasis
	Recovery-Daten als Ausgangsbasis

	Präventionsprinzipien

	Logging
	Undo- vs. Redo-Logging
	Archiv-Logs
	Zustands- vs. Transitions-Logging
	Logging auf verschiedenen Abstraktionsebenen
	Logging auf Transaktionsebene

	Recovery für Transaktionsfehler
	Recovery für Systemfehler
	Präventionsmaßnahmen
	Globales Undo
	Partielles Redo
	Änderungsdateien

	Recovery für Medienfehler
	Glossar
	Lehrmodul 3: Sperrverfahren
	Serialisierbarkeit
	On-line-Scheduler
	Grundlagen der Sperrverfahren
	Protokolle
	Wechselseitiger Ausschluß
	Protokolle mit höherer Parallelität
	Das Zwei-Phasen-Protokoll
	Sperren bis EOT
	Preclaiming


	Isolationsstufen
	Glossar
	Lehrmodul 4: Sperrverfahren für Hierarchien von Sperreinheiten
	Variable Granularität
	Gestaffelte Sperreinheiten
	Implizite Sperren

	Warnsperren
	Halbgeordnete Objektmengen
	Glossar
	Lehrmodul 5: Semantikgestützte Concurrency-Control-Verfahren
	Einführung
	Modifikationen
	Definition
	Semantische Konfliktfreiheit von Modifikationen
	Sperrmodi für Modifikationen
	Undo von Modifikationen
	Atomarität von Modifikationen

	Parametrisierte Modifikationen
	Definition
	Vollständige Konfliktfreiheit

	Bereichsgrenzen
	Inkonsistente Zwischenzustände
	Unsichere Zwischenzustände und inverse Modifikationen
	Überwachung von Unsicherheitsbereichen

	Konfliktfreiheit mit Parametereinschränkungen
	Konfliktfreiheit mit Objektzustandseinschränkungen

	Lehrmodul 6: Zeitstempelverfahren
	Validierende Verfahren
	Verhinderung inkorrekter Verzahnungen durch Neustart
	Vergleich mit Sperrverfahren
	Varianten validierender Verfahren

	Zeitstempel-Verfahren
	Die Grundform
	Zyklischer Neustart
	Zeitstempel
	Verwaltung der Zeitstempel

	Kombinierte Sperr- und Zeitstempel-Verfahren

	Lehrmodul 7: Optimistische Concurrency-Control-Verfahren
	Motivation
	Die Grundform
	Die verbesserte Grundform
	Verwaltung der Hilfsdaten
	Eine alternative Realisierung des Validationstests
	Zyklischer Neustart

	Präventive Validation
	Lehrmodul 8: Concurrency-Control-Theorie
	Einführung und Übersicht
	Die Modelle
	Struktur einer Datenbank mit parallelen Transaktionen
	Logs
	Andere Modelle für parallele Transaktionen

	Konsistenzerhaltung
	Konsistente Datenbank-Zustände
	Serialisierbarkeit
	Schwache Serialisierbarkeit
	Strikte Serialisierbarkeit

	Herbrand-Interpretationen
	Definition
	Eigenschaften von Herbrand-Interpretationen

	Tote Transaktionen
	Einführung
	Verluste
	Feststellung der Lebendigkeit
	Tote Transaktionen in FS-äquivalenten Logs
	Sichten von lebendigen Transaktionen

	Temporäre Anomalien in serialisierbaren Logs
	On-line-Scheduler
	Zusammenfassung

	Konsistente Sichten
	Logische Atomarität
	Sicht-Serialisierbarkeit
	Konflikte
	Serialisierungspunkte
	Der Konfliktgraph eines Logs
	Serialisierbare Logs ohne Verluste
	2-Phasen-Sperren
	Lehrmodul 9: Kooperation und Parallelität in SEU
	Einleitung und Übersicht
	Kooperationsmodelle
	Kooperation und Koordination bei der Softwareentwicklung
	Koordination der Bearbeitung von Dokumenten
	Das ``Bibliotheksmodell''
	Das ``Wandtafel-Modell''
	Adaptierbarkeit der SEU

	Zur Realisierung von Kooperationsmodellen nutzbare OMS-Dienste
	Zugriffskontrollen
	Transaktionen
	Notifikation

	Transaktionskonzepte für kooperative Umgebungen
	Konventionelle Transaktionskonzepte
	Arbeitseinheiten in Entwicklungsprozessen
	Eine Hierarchie von Arbeitseinheiten in SEU
	Langdauernde Arbeitseinheiten
	Prozeßinterne Arbeitseinheiten und Kommandoprozeduren

	Zusammenfassung
	Glossar


	Literatur
	Index


















