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Abstract: Das Constraint-basierte Datenbank-Caching (CbDBC) erlaubt es, feingra-
nular und dynamisch, Satzmengen héufig verwendeter Prddikate, in der Nihe von
Anwendungen vorzuhalten, um lesende Anfragen zu beschleunigen. Dabei ldsst sich
die Vollstindigkeit bzgl. der Anfragepridikate anhand einfacher Bedingungen (den
Constraints) ableiten, welche alle auf dem zentralen Konzept der Wertvollstandigkeit
aufbauen. Durch das Kopieren der Daten auf den Cache entstehen Replikate, deren
Konsistenz zu gewihrleisten ist. Gleichzeitig muss jedoch auch die Wertvollstidndig-
keit der Constraints jederzeit gewahrt sein. Wie ldsst sich unter diesen Bedingungen
fur Transaktionen eine akzeptable Isolationsstufe erreichen, wenn der Zugriff auf die
primére Datenbank aufgrund der hohen Latenz teuer und daher zu vermeiden ist? Die-
ser Aufsatz zeigt, wie sich die Vollstidndigkeit ganzer Satzmengen im CbDBC wahren
lasst, ohne den durch das Caching erreichten Vorteil aufzugeben. Dabei garantiert die
fiir das CbDBC angepasste Synchronisation die Isolationsstufe Snapshot Isolation und
erlaubt eine verzogerte (lazy) Aktualisierung der Replikate.

1 Motivation

Datenbank-Caching beschleunigt den lesenden Zugriff auf entfernte Datenbanken, indem
es Satzmengen, die zur Beantwortung hiufig gestellter Anfragen benétigt werden, in der
Nihe der betreffenden Anwendungen zur Verfiigung stellt. Fiir alle Datenbank-Caching-
Verfahren [LGZ04, The02, ABKT03, APTP03, BDD198, LAK10] ist dabei festzulegen,
wie die Vollstindigkeit der benotigten Sétze bereits im Cache (durch einen lokalen Zugritf)
bestimmt werden kann. Constraint-basierte Datenbank-Caching (CbDBC) verwendet dazu
einfache Bedingungen (Constraints), welche die Vollstindigkeit von Sitzen beziiglich
eines Wertes garantieren. Dies erlaubt es, die einer Anfrage vorgeschaltete Vollstindig-
keitspriifung (Probing [HB07]) durch die Abfrage einzelner Werte zu realisieren, ohne die
bendtigten Sétze komplett zu lesen. Gleichzeitig bietet diese Vorgehensweise die Moglich-
keit, feingranular und dynamisch zu entscheiden, von welchen Cache-Inhalten eine hohe
Lokalitit zu erwarten ist.



Eine grofe Herausforderung beim Datenbank-Caching ist die Realisierung von Synchro-
nisationsverfahren, die fiir Transaktionen eine hohe Isolationsstufe garantieren. Aufgrund
der hohen Latenz zwischen dem zentralen Datenbestand (Backend) und dem Cache wur-
den in der Vergangenheit Ansitze vorgeschlagen, die es erlauben, die Konsistenz stark
abzuschwichen, um eine grofere Skalierbarkeit zu erreichen [GLRGO04a, GLRGO04b].
Diese Ansitze haben jedoch zwei entscheidende Nachteile: Einerseits ist es oft notig, die
gewiinschte Aktualitdt der Daten in Anfragen zu spezifizieren, was die Unabhingigkeit
der Anwendung vom Datenbanksystem stark beeintréichtigt, und andererseits wird dabei
keine wohldefinierte Isolationsstufe erreicht.

Ebenso wie das CbDBC-Verfahren halten auch partielle Replikationsverfahren nur einen
Teil der Gesamtdatenmenge als Replikat vor. Die dabei verwendeten Synchronisations-
mechanismen bilden deshalb zwar einen wichtigen Startpunkt fiir die Suche nach einem
geeigneten Verfahren, aber die beim CbDBC vorherrschende Dynamik erschwert zumin-
dest die Implementierung solcher Losungen (vgl. Abschnitt 4).

Durch das redundante Vorhalten der Daten im Cache entstehen (dynamisch veridnderli-
che) Replikate, weshalb die Kontrolle der verteilen Replikate zwingend in den Synchro-
nisationsmechanismus integriert werden muss. Abschnitt 3 beantwortet deshalb kurz die
grundlegenden Fragen zur Replikatskontrolle. Eine genaue Diskussion hierzu findet sich
in [Kle10].

Zentral fiir die Auswahl einer geeigneten Nebenldufigkeitskontrolle ist die Forderung, dass
der durch das Caching erreichte Geschwindigkeitsvorteil nicht wieder verloren gehen darf.
Daher muss ein Verfahren gewihlt werden, welches sowohl lesende Zugriffe als auch
den Transaktionsabschluss moglichst nicht behindert. Wir konzentrieren uns beim CbDBC
auf Verfahren, Snapshot Isolation fiir Transaktionen garantieren. In Abschnitt 4 erldutern
wir diese Entscheidung und erklidren die benotigten Grundlagen der Snapshot Isolation in
Abschnitt 4.1.

Nachfolgend zeigen wir in Abschnitt 5, wie sich Snapshot Isolation im CbDBC garantie-
ren ldsst. Dabei stiitzen wir uns auf die zentrale Forderung aus [Kle10], auf dltere Snaps-
hots im Backend zugreifen zu konnen. Der gezeigte Synchronisationsmechanismus erlaubt
eine verzogerte (lazy) Aktualisierung der Replikate und kommt (abgesehen davon, dass die
Anderungen einer Transaktion zum Cache zu iibertragen sind) ohne zusitzliche Kommu-
nikation aus. Insbesondere wird kein 2-Phasen-Commit-Protokoll (2PC) zum Abschluss
einer Transaktion benotigt.

Bevor wir dies jedoch genau betrachten, wiederholen wir zunéchst die zum Verstindnis
notigen Grundlagen des CbDBC.

2 Grundlagen des CbDBC

Das Constraint-basierte Datenbank-Caching (CbDBC) beschleunigt Anfragen, indem es
Satzmengen hiufig angefragter Pradikate in Anwendungsnédhe vorhilt. Dabei werden die
Sitze in sogenannten Cache-Tabellen gespeichert und stammen aus einer priméren Daten-
bank, dem Backend. Zu jeder Cache-Tabelle T' gehort immer genau eine Backend-Tabelle



Tp. Dabei entspricht die Definition einer Cache-Tabelle der ihr zugeordneten Backend-
Tabelle bis auf die Fremdschliisseldefinitionen, die nicht iibernommen werden.

Damit der Cache zur Beantwortung eines Pridikats P einer Anfrage () benutzt werden
kann, muss die Prddikatsextension von P (dies umfasst alle Sitze, die zur Auswertung
von P bendtigt werden) im Cache vollstidndig vorhanden sein. Ist dies der Fall, so ist ist
der Cache hinsichtlich P prddikatsvollstindig und kann die Beantwortung von () tiber-
nehmen.

Um die Priadikatsvollstiandigkeit effizient iiberpriifen und herstellen zu koénnen, bendtigt
das CbDBC nur zwei Constraint-Typen: Den referenziellen Cache-Constraint (RCC) und
die sogenannte Fiillspalte (filling column, FC). Beide bauen auf dem Konzept der Wert-
vollstandigkeit auf, welche die Grundlage des Constraint-basierten Ansatzes bildet.

Definition 2.1 (Wertvollstindigkeit) Ein Wert w einer Spalte T.a ist genau dann wert-
vollstindig (oder kurz vollstdandig), wenn alle Siitze 04—, T im Cache verfiigbar sind.

Ein RCC S.a — T.b kann zwischen zwei Spalten mit gleichem Wertebereich definiert
werden. Er garantiert jederzeit die Wertvollstindigkeit in 7.0 fiir alle Werte w aus der
Quellspalte S.a. Hierbei ist zu beachten, dass die Wertvollstiandigkeit nur fiir 7.0, die soge-
nannte Zielspalte, garantiert wird. Dies erlaubt z. B. die Auswertung des Gleichverbundes
S Ma=p T, falls die Wertvollstindigkeit fiir einen Wert w in S (z. B. fiir w in S.c) gegeben
ist, sodass die Anfrage og..—., (S X,—p T') das korrekte Ergebnis liefert. Im umgekehr-
ten Fall (Wertvollstiandigkeit ist gegeben fiir einen Wert w aus T') ist die Auswertung des
Verbunds nicht moglich'.

Definition 2.2 (Referenzieller Cache-Constraint, RCC) Ein RCC S.a — T.b von einer
Quellspalte S.a und zu einer Zielspalte T'.b ist genau dann erfiillt, wenn alle Werte w aus
S.a wertvollstindig in T'.b sind.

Jede Spalte einer Cache-Tabelle kann auch als Fiillspalte ausgezeichnet werden. Mit Hilfe
von Fiillspalten wird festgelegt, wann und welche Werte vollstindig in den Cache gela-
den werden. Hierzu verwaltet der Cache zu jeder Fiillspalte (z. B. S.f) eine Menge von
Kandidatenwerten, fiir die ein Ladevorgang ausgelost werden darf.

Definition 2.3 (Fiillspalte, FC) Eine Fiillspalte S.f ldidt einen Wert w wertvollstindig,
sobald w von einer Anfrage durch das Pridikat S.f = w explizit referenziert wird und w
ein Kandidatenwert ist.

2.1 Cache Groups

Ein Constraint-basierter Datenbank-Cache verwaltet die fiir ihn definierten Cache-Tabellen
und Constraints (RCCs und FCs) in einer sogenannten Cache Group. Eine Cache Group

! Aus diesem Grund darf ein RCC nicht mit einem Fremdschliissel gleichgesetzt werden.
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Abbildung 1: Konzeptionelle (a) und interne (b) Darstellung einer Cache Group

S

besteht dabei aus einer Wurzeltabelle (root table), in der genau eine Spalte als Fiillspalte
deklariert ist und evtl. mehreren Mitgliedstabellen (member tables), die iiber RCCs von
der Wurzeltabelle abhidngen. Ein einfaches Beispiel hierfiir zeigt Abb. 1a, wobei S als
Waurzeltabelle mit der Fiillspalte .S.f darstellt und 7" bzw. R die Mitgliedstabellen iiber
RCCs von S aus erreichbar sind. Um mehrere Prédikate gleichzeitig zu unterstiitzen, wer-
den tiblicherweise mehrere Cache Groups zu einer Cache-Group-Féderation zusammen-
gefasst (vgl. [HBO7]).

Um das Verhalten einer Fiillspalte im Cache zu realisieren, wird fiir jede Fiillspalte eine
interne Tabelle angelegt. Im Gegensatz zu einer Cache-Tabelle hat eine interne Tabelle
keine Beziehung zu einer Backend-Tabelle. Fiir die Fiillspalte S.f wird (wie in Abb. 1b
gezeigt) eine interne Tabelle ftab angelegt, deren Primérschliissel, die Spalte ftab.id,
tiber einen RCC mit der Fiillspalte S.f verbunden wird. Wird nun ein Ladevorgang fiir
den Wert w der Fiillspalte S. f ausgelost, so geniigt es den Wert w in Spalte ftab.id einzu-
fiigen. Der ausgehende RCC ftab.id — S. f erzwingt nachfolgend die erforderliche Wert-
vollstiandigkeit von w in S. f. Mit Hilfe dieser Vereinfachung kann die Cache-Verwaltung
ausschlieBlich mithilfe von Tabellen und RCCs beschrieben werden.

2.2 Hiille eines Kontrollwertes

Wie zuvor fiir den Wert w, der durch Einfiigung in ftab.id die Wertvollstindigkeit in S. f
erzwang, gezeigt wurde, kontrolliert jeder RCC-Quellspaltenwert die Wertvollstandigkeit
in den Zielspalten ausgehender RCCs. Aus diesem Grund nennen wir alle Werte, die in
RCC-Quellspalten auftreten, Kontrollwerte.

Verfolgen wir das Beispiel bzgl. der Cache Group aus Abb. 1 weiter, so fillt auf, dass
abhingig von w Sitze im Cache benéotigt werden, die ihrerseits wieder Kontrollwerte (z. B.
x,y, z in die Spalte S.a) einfiigen. Die Werte x, y, z miissen dann wiederum in 7.0 wert-
vollstindig sein. Es entsteht eine rekursive Abhingigkeit von Sitzen unter Verfolgung der
ausgehenden RCCs. Daher definieren wir die Menge aller Sitze, die abhiingig von einem
Kontrollwert w im Cache benétigt werden, als Hiille des Kontrollwertes und schreiben fiir
die Hiille dieses Kontrollwertes C(w).



Definition 2.4 (Hiille eines Kontrollwertes) Sei w ein Kontrollwert des RCC S.a — T.b
und daher I = 0,—., T die Menge aller Sdtze, die in T' wertvollstindig vorliegen miissen.
Die Hiille von w ist rekursiv definiert als Menge aller Séitze C(w) = I U C(w;), Yw; €
W(I), wobei W (I) = (w1, ..., wy,) die Menge aller Kontrollwerte aus I beschreibt.

3 Replikatskontrolle beim CbDBC

Durch das Kopieren von Sitzen in den Cache entstehen verteilte Replikate, deren Konsis-
tenz zu gewihrleisten ist. Dabei spielt die Frage, wo, wie und, vor allem, wann Replikate
aktualisiert werden, fiir die Umsetzung der Nebenlaufigkeitskontrolle eine wichtige Rolle.
Dariiber hinaus muss geklirt werden, auf welchen Replikaten Anderungen durchgefiihrt
werden diirfen. Im Weg weisenden Aufsatz von Gray u. a. [GHOS96] werden die Verfah-
ren daher auch im wesentlichen mittels zweier Parameter kategorisiert.

Der erste Parameter beschreibt, wo Anderungen ausgefiihrt werden diirfen, auf einer aus-
gezeichneten Kopie (primary copy) oder auf jeder Kopie (everywhere). Fiir das CbDBC
wird ein Primary-Copy-Verfahren verwendet [Kle10], da das Backend in natiirlicher Weise
eine Primérkopie bereitstellt. Die Hauptproblematik besteht jedoch darin, dass die Zulés-
sigkeit einer Update-Ausfithrung nicht allein durch eine Vollstindigkeitspriifung gewihr-
leistet werden kann. Durch eine Anderung konnten z. B. Trigger ausgelost oder Integri-
titsbedingungen verletzt werden. Die zugehorigen Metadaten miissten somit auch auf den
Cache kopiert und synchronisiert werden. Dariiber hinaus kann niemals sichergestellt wer-
den, dass ein Cache alle Update-Anweisungen einer Transaktion bearbeiten kann. Zum
Abschluss einer Transaktion ldgen somit an zwei verschiedenen Stellen, im Cache und
im Backend, Anderungsinformationen vor, die an andere Caches weiterzuleiten sind. Aus
diesen Griinden sind Update-Everywhere-Verfahren fiir das CbDBC deutlich schwerer
umzusetzen. Nach den Ergebnissen aus [GHOS96] benétigt man fiir Update-Everywhere-
Verfahren entweder eine komplexe Nebenlidufigkeitskontrolle oder Verfahren zur Konflik-
tauflosung, welche im CbDBC nicht automatisch, d. h. ohne Benutzerinteraktion, gewéhr-
leistet werden kann. Daher werden im CbDBC alle Update-Anweisungen an das Backend
weitergeleitet, wo deren Ausfiihrbarkeit stets tiberpriift werden kann.

Der zweite von Gray u. a. [GHOS96] verwendete Parameter definiert, wann die Repli-
kate aktualisiert werden. Dies kann direkt (eager) oder verzogert (lazy) erfolgen. Direkt
bedeutet hierbei, dass die Replikate vor Transaktionsabschluss (Commit) zu aktualisie-
ren sind, wohingegen die verzogerte Aktualisierung irgendwann nach dem Commit (meist
aber moglichst zeitnah) erfolgt.

Eager-Ansitze leiden generell darunter, dass sie den Transaktionsabschluss behindern, bis
alle Replikate aktualisiert sind. Im CbDBC wird dieses Problem noch verstérkt, da zwi-
schen dem Backend und den Caches eine hohe Latenz angenommen wird?. Es bietet sich
daher an, eine verzogerte Aktualisierungsstrategie im CbDBC anzustreben. Entsprechende
Ansitze leiden oft darunter, dass sie Inkonsistenzen erzeugen. Die hochste Isolationsstufe
Serialisierbarkeit ist dabei meist nicht zu erreichen. Die aktuelle Entwicklung in For-

Diese ist oft erst der Grund fiir den Einsatz eines Datenbank-Cache.



T fiihrt folgende Anderungen durch:
! id Id Date Total Tax
1) INSERT INTO Order Lines ftab Orders‘ 1 ‘11/09‘ 100 ‘ 16 ‘

VALUES (47,1,4);

2) UPDATE Order Lines 11d40Id Q
SET  IId = 22 .
WHERE OId 1; Order_Lines

In beiden Féllen wird durch die Ubernahme
der Anderung auf dem Cache der 1d KX Title

RCC Order_Lines.Ild — Items.Id verletzt.
Items | 11

Die Hiillen der Kontrollwerte 47 und 22 miissen
zundchst nachgeladen werden.

Abbildung 2: Ubernahme von Anderungen erfordert das Nachladen von Sitzen

schung und Praxis zielt heute jedoch meist auf eine schwichere Isolationsstufe, die der
Snapshot Isolation [BBGT95, LKPMJP05, WKO5]. In [Kle10] wurden die beiden Umset-
zungsvarianten und die dabei auftretenden Herausforderungen fiir das CbDBC ausfiihr-
lich diskutiert. Dabei wurde deutlich, das sich Snapshot Isolation trotz einer verzogerten
Aktualisierungsstrategie erreicht lisst, falls die Caches auf den Zustand (Snapshot) im
Backend zugreifen konnen, der ihrem derzeit lokalen entspricht.

In diesem Aufsatz stiitzen wir uns auf diese Erkenntnisse und verwenden daher fiir den in
Abschnitt 5 entwickelten Synchronisationsmechanismus eine Replikatskontrolle mit ver-
zogerter Aktualisierung der Replikate und einer Primérkopie im Backend.

3.1 Anderungspropagierung

Nachdem wir die Fragen, wo und wann Replikate aktualisiert werden, erdrtert haben,
betrachten wir in diesem Abschnitt die Besonderheiten bei der Ubernahme von Ande-
rungen im Cache und somit die Frage, wie die Replikate (Caches) aktualisiert werden.
Wie die Erfassung von Anderungen durch eine geeignete Change-Data-Capture-Strategie
erfolgt und durch welche Verfahren die Anderungen selektiv an die Caches gelangen, wird
in diesem Aufsatz nicht betrachtet. Erkldrungen hierzu finden Sie in [Kle10] und wer-
den zum Verstindnis der in diesem Aufsatz entwickelten Nebenldufigkeitskontrolle nicht
benotigt.

Eine besondere Bedeutung hat jedoch die Ubernahme von Anderungen im Cache. Hierbei
sind die dort definierten Constraints jederzeit einzuhalten, wodurch Sétze wihrend der
Ubernahme nachgeladen werden miissen (vgl. auch [Klel0]). Zur Verdeutlichung dieses
Umstandes betrachten wir Abb. 2.

Wir nehmen an, dass die Transaktion T die in Abb. 2 aufgefiihrten Anderungen im Backend
vorgenommen hat. Das ausgefiihrte Insert-Statement sowie das Update-Statement bezie-
hen sich auf Sitze, die aufgrund des Kontrollwertes w = 1 der Tabelle Orders im



Backend + +
Orders‘ Id ‘ Date \Total‘Tax Cache WS(T) \M‘

ftabE
Id Date Total Tax

Orders‘ 1 ‘04/10‘ 30 ‘ 7 ‘

1 |04/10/30 |7 ) i

2 |05/09| 70 |16

3 |02/09| 10 |16 ftab
2

Zustand vor Ablauf von: T,

Id Date Total Tax
Orders| 1 |04/10 | 30 | 7

e —

Orders‘ Id ‘Date \Total‘Tax T, : select * from Orders 2 |05/09 | 90 | 16
1 (04/10| 40 |7 where Id = 2;
2 |05/09| 90 |16 T, select sum(Total)
3 102/09| 10 |16 — Nachladen wird fiir from Orders

Zustand nach Ablauf von: T, Orders.Id = 2 ausgelost where Id IN(1, 2);

Abbildung 3: Nachladen verursacht ein Einlagern verschiedener transaktionskonsistenter Zustéinde

Cache benotigt werden. Sie gehoren zur Hiille von w. Aus diesem Grund miissen die
Sitze (47,1, 4) sowie (22,1, 6) (nach Anderung) in den Cache eingelagert werden. Damit
der RCC Order_Lines.IId — Items.Id nicht durch die Ubernahme der Anderungen
verletzt wird, miissen zunéchst die Hiillen der Kontrollwerte ©v = 22 und v = 47 aus
Order_Lines.I1d nachgeladen werden.

Durch Anderungen konnen Sitze auch ihre Abhiingigkeiten verlieren. Im Beispiel konnte
der Satz (11, abc) in Items z.B. entladen werden. Durch Wegfall von Abhiingigkeiten
werden jedoch niemals RCCs verletzt und deshalb ist hierbei auch kein Nachladen nétig.
Ein Garbage Collector sucht und 16scht nicht mehr benétigte Sétze nebenléufig.

Die Tatsache, dass bei der Ubernahme von Anderungen (und auch durch Fiillspalten)
Ladeprozesse ausgelost werden, erschwert die Gewihrleistung der Konsistenz im Cache
nachhaltig. Wir wollen dies durch ein weiteres Beispiel (vgl. Abb. 3) verdeutlichen, wobei
wir annehmen, dass die Caches verzogert aktualisiert werden und im Backend nur die
neueste Version von Sitzen gelesen werden kann.

Im Beispiel nehmen wir an, der Cache hat die Bestellung 1 (Orders.Id = 1) vor dem
Ablauf der Transaktion 7, geladen. Nachfolgend wird im Backend die Anderungstrans-
aktion 73 ausgefiihrt, welche die Summe (Orders.Total) fiir die Bestellung 1 und 2 auf
die Werte 40 bzw. 90 indert. Die Anderungen von 7 wurden bereits in Form eines Write
Set (WS) an den Cache iibertragen, der aber die Anderungen zu diesem Zeitpunkt noch
nicht tibernommen hat. In der Zwischenzeit wird iiber den Cache mit der Ausfithrung der
Transaktion T» begonnen, welche das Nachladen der Bestellung 2 auslost, wobei nun im
Backend nur noch der Zustand nach Ablauf von T} zugreifbar ist. Auf dem Cache befin-
den sich nun Sitze, die den Zustand vor Ablauf von 77 reprédsentieren, und Sitze, die den
Zustand nach Ablauf von T aufweisen, wodurch die Ausfithrung von T3 ein Incorrect
Summary erzeugt.

Die aufgefiihrten Beispiele machen deutlich, dass im Cache nur Sétze des gleichen trans-
aktionskonsistenten Zustandes eingelagert sein diirfen, damit dieser iiberhaupt verwendet



werden kann. Dies ist nur dann moglich, wenn der Cache wihrend des Nachladens noch
Zugriff auf den Zustand hat, den er selbst gerade reprédsentiert.

Basierend auf den bisher gewonnenen Erkenntnissen wollen wir nachfolgend untersuchen,
welche Verfahren zur Nebenldufigkeitskontrolle im CbDBC einsetzbar sind. Dabei werden
wir zeigen, dass sich die erwiinschten Eigenschaften und die notwendige Konsistenz nur
durch den Einsatz von Mehrversionenverfahren garantieren lassen, wobei die gewdihlte
Isolationsstufe der Snapshot Isolation lesende Zugriffe nicht behindert.

4 Nebenliufigkeitskontrolle beim CbDBC

Die gewihlte Art der Replikatskontrolle muss mit einer geeigneten Nebenldufigkeitskon-
trolle integriert werden [LKPMJPOS, WKO5]. In diesem Aufsatz bewerten wir dabei die
verschiedenen Verfahren zur Nebenldufigkeitskontrolle nur im Bezug auf die von uns
gewiinschte verzogerte Anderungsiibernahme und unter dem Aspekt, dass eine Primiir-
kopie existiert. Das wichtigste Kriterium fiir die Auswahl eines geeigneten Verfahrens fiir
das CbDBC ist, dass der durch das Caching erzielte Vorteil (die Performance, die durch
eine lokale Anfragebeantwortung gewonnen wurde) nicht verloren gehen darf. Daher sind
Verfahren, die einen Zugriff aufs Backend benoétigen, z. B. um eine Sperre anzufordern wie
beim verteilten 2-Phasen-Sperrprotokoll (D2PL [BGS81]), nicht geeignet. Beim Einsatz
von optimistischen Verfahren, wie z. B. Forward Oriented Concurreny Control (FOCC)
oder Backward Oriented Concurrency Control (BOCC), miisste das Read Set der Transak-
tion im Cache erfasst und zur Verifikation an das Backend tibermittelt werden.

Als zweites zentrales Problem muss der Cache, um die Wertvollstiandigkeit seiner Con-
straints zu erhalten, Sétze nachladen. Dazu ist es notwendig, auf einen bestimmten trans-
aktionskonsistenten Zustand im Backend zugreifen zu konnen, wie bereits im vorange-
henden Abschnitt gezeigt. Um dies effizient gewdhrleisten zu konnen, muss auf Cache
und Backend eine Mehrversionenverfahren zum Einsatz kommen.

Der Einsatz von Mehrversionenverfahren ist auch dadurch motiviert, dass fiir eine Trans-
aktion zu jeder Zeit gewihrleistet sein muss, dass sie den gleichen transaktionskonsis-
tenten Zustand liest, egal ob sie auf den Cache oder das Backend zugreift. Da sich der
Cache-Inhalt fortlaufend dndert, kann nicht gewihrleistet werden, dass das Lesen einer
Transaktion nur auf den Cache beschrinkt ist. Durch die verzogerte Aktualisierungsstra-
tegie unterscheiden sich die neuesten transaktionskonsistenten Zustinde der Datenbanken
voneinander. Somit miissen dltere transaktionskonsistente Zustinde im Backend aufgeho-
ben werden, damit sie fiir den Cache zugreifbar sind, wodurch zwingend der Einsatz eines
Mehrversionenverfahrens notwendig wird.

Zur effizienten Implementierung von Snapshot Isolation [Fek09] werden auch Mehrversio-
nenverfahren eingesetzt. Als wesentliche Eigenschaft blockiert Snapshot Isolation niemals
lesende Zugriffe. Gelesene Objekte miissen somit auch nicht aufgezeichnet werden, was
fiir CbDBC von groflem Vorteil ist. So wird die Implementierung Middleware-basierter
Losungen sehr erleichtert, da es oft keine Unterstiitzung gibt, alle gelesenen Objekte einer
Transaktion abzufragen bzw. in einem Read Set zu speichern.



Im Nachfolgenden betrachten wir Snapshot Isolation und spiter deren Umsetzung im
CbDBC genauer. Dabei gehen wir stets davon aus, dass auf eine Objektmenge oder ein
Objekt O abstrakt zugegriffen wird. Fiir die Nebenldufigkeitskontrolle spielt es namlich
keine Rolle, ob O einzelne Attributwerte, Sdtze oder Seiten darstellt. Wichtig ist nur,
das iiber die Art der Versionskontrolle immer der gleiche transaktionskonsistente Zustand
zugegriffen wird.

4.1 Snapshot Isolation

Die Isolationsstufe Snapshot Isolation wurde maBgeblich in [BBGT95] motiviert. Snaps-
hot Isolation griindet direkt auf dem Einsatz von Mehrversionenverfahren, die einer Trans-
aktion stets den Zustand (Snapshot), der zu ihrem Startzeitpunkt (Begin of Transaction,
BOT) gerade giiltig war, prisentieren. Dabei muss dieser Zeitpunkt irgendwann vor dem
ersten Lesezugriff durch die Transaktion festgelegt werden. Lesende Zugriffe werden nie-
mals blockiert. Sie sind also immer moglich, was fiir das Datenbank-Caching von beson-
derer Bedeutung ist. Will eine Transaktion 7, ein Objekt O schreiben, so darf sie dies
im einfachsten Fall nur dann, wenn nach der zu lesenden Version V; keine weitere festge-
schriebene Version Vj,; existiert. Ist dies der Fall, wird T}, zuriickgesetzt. Dieses Vorgehen
bezeichnet man auch als First Committer Wins [BBGT95]. Es werden also nur sogenannte
Schreib/Schreib-Konflikte erkannt und aufgelost. Schreibende Transaktionen miissen also
nicht durch ein spezielles Protokoll (im einfachsten Fall ein RX-Sperrprotokoll) synchro-
nisiert werden.

Um den BOT einer Transaktion bzw. den Commit-Zeitpunkt einer Version festlegen zu
konnen, benotigt man eine logische Uhr, die zumindest nach dem erfolgreichen Commit
einer schreibenden Transaktion erhoht werden muss. Um auch den BOT einer Transaktion
eindeutig zuordnen zu konnen, wird diese Uhr, welche wir nachfolgend als Systemuhr t
bezeichnen, meist auch bei BOT um eins erhoht.

In unserer Implementierung gehen wir entsprechend vor: Bei Beginn einer Transaktion
wird der Wert von ¢ als BOT festgehalten; danach wird ¢ um eins erhoht. Gleiches gilt beim
erfolgreichen Abschluss einer Transaktion (z. B. von T};), wobei alle von ihr geschriebenen
Versionen mit dem Zeitpunkt EOT(T,,) = t markiert werden.

Bei der Umsetzung von Snapshot Isolation fiir verteilte Datenbanksysteme unterscheidet
man iiblicherweise zwischen starker (strong) und schwacher (weak) Snapshot Isolation
[DS06]. Der Unterschied besteht darin, dass es im verteilten Fall dazu kommen kann, dass
eine Transaktion ihre eigenen Anderungen nicht sofort sieht, je nachdem wann Replikate
aktualisiert werden. Bei starker Snapshot Isolation kann dies nicht vorkommen, bei schwa-
cher Snapshot Isolation wird dies toleriert.

Die nachfolgend beschriebene Vorgehensweise beim CbDBC garantiert zunéchst nur schwa-
che Snapshot Isolation. In Abschnitt 5.4 erkldren wir aber auch, wie sich starke Snapshot
Isolation garantieren lésst.



5 Snapshot Isolation fiir CbDBC

Wir betrachten nun, wie sich Snapshot Isolation beim CbDBC erreichen ldsst. Da das
Backend und die Caches auf unterschiedlichen Hosts agieren, unterscheiden wir die Back-
end-seitige Systemuhr tpp von der Cache-seitigen Systemuhr tc,. Wir bendtigen diese
Unterscheidung auch, um deutlich zu machen, dass alle Instanzen ihre eigene (lokal ver-
waltete) Versionskontrolle besitzen. Eine global eindeutige Systemuhr wird somit nicht
benotigt.

In den nachfolgenden Betrachtungen beziehen sich alle Erklarungen direkt auf die Ver-
sionen, die bei Anderung eines Objektes angelegt werden. Dabei spielt es jedoch keine
Rolle, ob die vorgeschlagene Versionskontrolle direkt in ein eigensténdiges (evtl. proprie-
tares) CbDBC-System integriert wird oder ob das Caching-System Middleware-basiert
umgesetzt ist, wobei jedoch nur Datenbanksysteme benutzt werden konnen, die lokal auch
Snapshot Isolation anbieten, wie z. B. PostgreSQL [Pos10], Oracle [Oral0] oder MS-SQL-
Server [Mic10] (vgl. hierzu auch Abschnitt 5.7).

Im Folgenden bezeichnen wir eine durch den Benutzer (bzw. zugreifende Applikation)
initialisierte Transaktion T, als global bzw. als Benutzertransaktion. Jede globale Trans-
aktion wird immer genau von einem Cache C; zusammen mit dem Backend ausgefiihrt,
wobei das Cache-Management-System (CacheMS) die Transaktion T}, kontrolliert. Fiir den
Teil der Transaktion 77, der iiber das Backend ausgefiihrt wird, schreiben wir T;’e und fiir
den Cache-Zugriff T';*. Wir bezeichnen diese Teile von T}, als lokale Transaktionen, da
sie nur einen lokalen Zugriff, entweder auf die Cache-Datenbank oder auf die Backend-
Datenbank zulassen. Bei einer Middleware-basierten Umsetzung sind fiir die Zugriffs-
wege T2 und T eigenstindige, sogenannte echte lokale Teiltransaktionen nétig, die vom
CacheMS initialisiert werden. Dariiber hinaus gibt es weitere lokale Transaktionen, die
durch das CacheMS initialisiert werden, um bestimmte Verwaltungsaufgaben (z.B. das
Nachladen) von Werten durchzufiihren. Diese Transaktionen werden einfach mit ihrem
Zweck markiert. Wir schreiben Té”“d fiir eine lokale Ladetransaktion, die auf das Backend
zugreift, um die zu landenden Sétze zu lesen, und Téme” fiir deren Einfiigeoperationen
im Cache. Lokale Transaktionen, die die Ubernahme von Anderungen aus dem WS rea-
lisieren, markieren wir mit accept, so ergibt sich z. B. T2°““P*, Lokale Transaktionen, die
auf das Backend zugreifen, nennen wir auch einfach Backend-Transaktionen und dement-
sprechend lokale Transaktionen, die auf den Cache verweisen Cache-Transaktionen. Auch
wenn die Ausfithrung lokaler Transaktionen nicht Middleware-basiert, sondern integriert
(intern) ablduft, gehen wir davon aus, dass fiir diese Transaktionen die ACID-Eigenschaften
unter Isolationsstufe Snapshot Isolation eingehalten werden. Den zugewiesenen Zugriffs-
zeitpunkt von Backend-Transaktionen benennen wir t% und von Cache-Transaktionen ¢ .

5.1 Referenzierung eines Snapshots

Wie bereits erwihnt, muss der Cache dltere Versionen (Snapshots) im Backend referenzie-
ren und zugreifen konnen. Dies wird durch die Ubermittlung des gewiinschten Zugriffs-
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Abbildung 4: Gemeinsame Versionen von Backend und Cache bei verzogerter Aktualisierung

zeitpunktes t% ans Backend ermoglicht. Es geniigt beim ersten Lesen einer Transaktion im
Backend, diesen Zeitpunkt mitzuteilen. Die Frage ist jedoch, woher der Cache diesen Zeit-
punkt kennt bzw. wie er ihn herausfindet. Das Backend tibertrigt den Zustandszeitpunkt t z
beim Abschluss einer globalen Transaktion 7' zusammen mit den Anderungen von 7" im
WS. Dabei ist EOT(T) = tgg = tz. Sobald der Cache alle Anderungen aus diesem WS
iibernommen hat, stellt er zusammen mit dem Backend den neuen Zustand (Snapshot), der
nach T erreicht wurde, bereit und kann daher fortan unter Angabe des im WS iibermit-
telten Zustandszeitpunktes ¢z auf das Backend zugreifen. Die Initialisierung stellt dabei
einen Sonderfall dar, weil hierbei zunichst ein Startzeitpunkt vom Backend zugewiesen
wird (vgl. Abschnitt 5.2). Wir betrachten hierzu Abb. 4, welche einen Uberblick iiber die
angestrebte verteilte Versionsverwaltung bietet.

In Abb. 4 sind im Backend die Versionen V7, V5 und V3 des Objektes O zu den Zeitpunkten
10, 17 und 23, welche in Klammern angegeben sind, festgeschrieben worden. Wir nehmen
an, dass diese Versionen durch die Transaktionen 77, 75 und T35 erzeugt wurden, die zu
den gleichen Zeitpunkten (z.B. EOT(T1) = 10) erfolgreich abgeschlossen wurden. Da
auf einem Cache niemals Anderungen durch einen Benutzer stattfinden, werden dort nur
Versionen von O erzeugt, wenn O neu geladen wird oder wenn ein WS nachfolgend eine
Anderung fiir O signalisiert.

In unserem Beispiel 14dt der Cache C; die Version V5 und schreibt diese zum Zeitpunkt
7 seiner lokalen Systemuhr (t¢,) fest. Das Uberspringen von ilteren Versionen entsteht,
wenn der Cache erst zu einem Zeitpunkt ¢z > 17 das Objekt O ladt. Dies wire z. B.
der Fall, wenn die WSs von 77 und 75 iibernommen werden, bevor der Cache O lidt.
Im Beispiel hat C; auch bereits das WS von T3 eingespielt und die Anderung auf O zum
Zeitpunkt to, = 10 festgeschrieben.
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Abbildung 5: Initialisierung des Caches

Nehmen wir an, eine Transaktion 7},.,, startet, bevor das WS von T3 eingespielt wird. In
diesem Fall wird der Snapshot von T,.,, korrekt referenziert, wenn zum Cache im Zei-
tintervall tc, > 7 A tc, < 10 zugegriffen wird und zum Backend zum Zeitpunkt ¢z
von 17. Die Wahl eines spiiteren Zeitpunktes als t%¢ = 17 wiirde im Backend méoglicher-
weise einen anderen Snapshot adressieren, wenn ndmlich eine Transaktion zum Zeitpunkt
18 Versionen anderer Objekte eingebracht hitte. Im Cache représentieren alle Zeitpunkte
t., zwischen der Ubernahme zweier WSs den gleichen transaktionskonsistenten Backend-
Zustand. Daher sind hier mehrere Zugriffszeitpunkte ¢ wihlbar.

Der Cache C5 hat bereits die Version V; von O geladen und das WS von 7} iibernommen.
Die Anderungen der WSs von 75 und 75 stehen noch aus. Somit kann C5 einer Transaktion
Thew Zurzeit nur einen gemeinsamen Snapshot basierend auf der gemeinsamen Version V;
anbieten.

5.2 Initialisierung

Ein neu zu initialisierender Cache ist zundchst leer. Damit er seine Arbeit aufnehmen kann,
muss er sich zunichst am Backend registrieren (vgl. Abb. 5a). Dabei erhilt er eine eindeu-
tige Identifikation, die Cache-Id, um sich wihrend der weiteren Verarbeitung gegeniiber
dem Backend ausweisen zu kdnnen. Der Cache ist bereits vor dieser Registrierung in der
Lage, Benutzertransaktionen entgegenzunehmen. Diese werden solange komplett an das
Backend weitergeleitet, bis die Initialisierung vollstéindig abgeschlossen ist.

Nachdem die Registrierung abgeschlossen ist, greift der Cache auf das Backend durch
Initialisierung einer Ladetransaktion 77°%¢ erstmalig zu. Da der Cache noch leer ist, wird



fir T{°d der Wert t% = tz = 0 als Zugriffsparameter angegeben. Dies signalisiert dem
Backend, dass T7{°*? Zugriff auf den letzten festgeschriebenen Datenbankzustand (den
neuesten Snapshot) erhalten soll. Diese Situation ist in Abb. 5b dargestellt, wobei der
tatsichliche Zugriffszeitpunkt fiir 7{°%¢ auf BOTgg(T{°%?) = tgr = 21 korrigiert wird.
Dieser erstmals festgelegte Zeitpunkt wird als Ausgangszeitpunkt des Caches im Backend
hinterlegt. Der Cache ist nun initialisiert und kann seine normale Verarbeitung aufnehmen.
Muss der Cache in dieser Phase (7 = 0) noch weitere lokale Transaktionen anlegen, die
auf das Backend zugreifen (z.B. falls eine Benutzertransaktion neu startet), so werden
diese auf den Ausgangszeitpunkt (hier 21) festgelegt. Auf diese Weise muss dem Cache
niemals durch eine gesonderte Kommunikation der Ausgangszeitpunkt explizit mitgeteilt
werden.

Start der Auslieferung von WSs. Sobald der Cache erstmalig eine lokale Transaktion
zum Zugriff auf das Backend gestartet hat (7}°??), werden alle WSs von Anderungs-
transaktionen mit einem EOTgr > 21 an den Cache ausgeliefert. Andern sich also
Objekte, die mittels 77/°?¢ geladen wurden, kann der Cache alle Folgeinderungen anhand
der ihm zugestellten WSs nachvollziehen. Da in jedem WS der nachfolgend zu verwen-
dende Zustandszeitpunkt ¢z mitgeschickt wird, ist dieser nach der ersten WS-Ubernahme
im Cache eindeutig definiert.

Transaktionskonsistenter Zustand. Wir betrachten nochmals Abb. 5b. Solange C kein
WS abschlieBend eingespielt hat (also auch wihrend der Ubernahme eines WS) wer-
den alle geladenen Sitze iiber T}°?¢ abgefragt. Somit erreichen nur Objekte des gleichen
Snapshots (d. h. des gleichen transaktionskonsistenten Zustands) den Cache. Somit spielt
es keine Rolle, wann und wie oft Sétze in die Cache-Datenbank eingefiigt werden. In unse-
rem Beispiel aus Abb. 5b wurde das Objekt O zum Zeitpunkt EOT ¢, (T{"*¢"t) = 3 in die
Cache-Datenbank eingebracht. Eine lokale Transaktion 7.}, mit BOT ¢, (T5},) = 1 kann

alt alt
auf das Objekt O im Cache nicht zugreifen, eine Transaktion 7.5, mit BOT ¢, (T'51,,) = 4
hingegen schon. Die durch das CbDBC vorgegebenen Regeln, die eine korrekte Cache-
Verwaltung (bzgl. Laden, Entladen, Probing) garantieren, bleiben dabei unangetastet und

miissen natiirlich eingehalten werden [KB09, HBO7].

5.3 Ubergang zum Nachfolgezustand

Sobald ein WS im Cache eintrifft, muss dieses schnellstmoglich verarbeitet werden. Dabei
muss sichergestellt werden, dass die WSs in der Commit-Reihenfolge ihrer zugehorigen
Anderungstransaktionen abgearbeitet werden. Jede WS-Ubernahme wird durch genau eine
lokale Transaktion im Cache abgewickelt (z. B. von T{“““”*, wie in Abb. 6a gezeigt).

Fiir jede Anderung im WS ist zu priifen, ob der Cache den als geindert aufgefiihrten
Satz’ iiberhaupt enthilt. Ist der Satz im Cache, wird er durch T7“““?* angepasst. Wie in

3Im WS werden alle Attribute eines geiinderten Satzes fiir jede Cache-Tabelle in ihrem alten und neuen
Zustand tibertragen (vgl. [Klel0]).
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Abbildung 6: Ubergang zum nichsten transaktionskonsistenten Zustand.

Abschnitt 3 gezeigt, konnen hierbei Ladeoperationen ausgelost werden. Dabei ist es sogar
moglich, dass neue Sitze den Cache erreichen, fiir die im gerade abzuarbeitenden WS eine
Anderung aufgefiihrt ist, welche dann noch zusitzlich (nach dem entsprechenden Lade-
vorgang) durchzufiihren ist. Diese konnte wieder ein Nachladen auslosen usw. Es entsteht
eine rekursive Abarbeitung des WS. Dabei wird jedoch jede im WS aufgefiihrte Ande-
rung hochstens ein Mal angewandt, wodurch der Ubernahmeprozess stets terminiert. Erst
wenn alle anwendbaren Anderungen des einzuspielenden WS iibernommen wurden und
die hierdurch ausgelosten Nachladeoperationen beendet sind, wird T7“““”* abgeschlos-
sen. Hierdurch wird der Cache atomar von einem transaktionskonsistenten Zustand in den
nachfolgenden tiberfiihrt.

Nach dem erfolgreichen Abschluss von 77“““?* miissen alle nachfolgenden Ladeprozesse

mit einer lokalen Backend-Transaktion durchgefiihrt werden, die den neuen transaktions-
konsistenten Zustand reprisentiert. In Abb. 6b wurde dazu die Transaktion 74°% neu ein-
gerichtet, welche mit dem Zugriffszeitpunkt t% = ¢tz = 23 aus dem WS von 7} initia-
lisiert wurde. Ebenso muss jede neu zu initialisierende lokale Backend-Transaktion 7%¢,
mit t% = 23 angelegt werden. Die genaue Initialisierung der zugehorigen Benutzertrans-

aktion 7T7,.,, wird im anschlieBenden Abschnitt besprochen.

5.4 Snapshot-isolierte Benutzertransaktion

Durch die in den beiden vorangegangenen Abschnitten beschriebene Versionsverwaltung
sind wir nun in der Lage einer Benutzertransaktion (z. B. 71) einen eindeutigen, globalen
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Abbildung 7: Initialisierung einer Benutzertransaktion.

Snapshot zuzuweisen. Dieser ergibt sich durch die Festlegung der Zugriffszeitpunkte fiir
die lokalen Teiltransaktionen 77¢ und T;*. Sie werden im Transaktionskontext (oder kurz:
Kontext) von 77 hinterlegt, der vom CacheMS verwaltet wird. Auf diese Weise wird durch
die Informationen im Kontext der Snapshot der Transaktion definiert. Aus diesem Grund
bezeichnen wir solche Transaktionskontexte fortan synonym als Snapshot der Transaktion.

Jeder Snapshot wird gebildet, indem zunéchst 77 fiir die Cache-Datenbank angelegt wird.
Hierbei wird kein Zugriffszeitpunkt vorgegeben. Der im Snapshot hinterlegte Zeitpunkt
fiir den Cache-Zugriff ergibt sich direkt aus dem Startzeitpunkt von 77". Somit ist t3} =
BOT.,(T}*) = t., der im Kontext hinterlegte Cache-Zugriffszeitpunkt. Gleichzeitig wird
im Kontext von 7} der aktuelle Wert von ¢z fiir den lokalen Backend-Zugriff hinterlegt
(the = tz). Die Transaktion lee wird erst initialisiert, wenn ein Zugriff auf das Backend
tatsichlich notig wird. So wird fiir Transaktionen, die nur Lesezugriffe ausfiihren, die
durch den Cache beantwortbar sind, das Backend nicht involviert. Wir betrachten das
Anlegen einer Benutzertransaktion nochmals genau mit Hilfe der Beispiele aus Abb. 7.

In Abb. 7a greift die Benutzertransaktion 77 erstmalig iiber das CacheMS von C auf das
CbDBC-System zu. Die lokale Systemuhr des Caches hat derzeit den Wert ¢, = 5 und im
letzten, bereits eingespielten WS wurde der Zustandszeitpunkt £z = 24 {libermittelt. Der
Cache initialisiert den Snapshot von 77, indem er die Zeitpunkte t3} = BOT,, (T7') =
te, = 5und the = tyz = 24 fiir T} festlegt. Danach wird die lokale Systemuhr 7., um
eins erhoht (t., = 6, vgl. Abb. 7b). Die lokale Backend-Transaktion T7¢ ist noch nicht
initialisiert. T kann zurzeit also nur die Version V5 von O im Cache lesen. Im Bild ist auch
angedeutet, dass der Cache gerade die Version V3 iibernimmt (z. B. durch T(*°°?*), die im
Backend bereits festgeschrieben wurde. 77°““?* ist jedoch noch nicht abgeschlossen und
daher zu T nebenldufig. Sie endet erst zu einem Zeitpunkt ¢, > 5, sodass 73 die Version



V3 niemals lesen kann.

Der Cache hat den Snapshot gebildet und ist nun in der Lage, falls 7} auf das Backend
zugreifen muss, 77 jederzeit korrekt anzulegen (vgl. Abb. 7b). Der Zugriffszeitpunkt von
T}e wiirde normalerweise (unangepasste Snapshot Isolation) auf den tatsichlichen Beginn
der Transaktion BOT g(TY¢) = tpr = 36 festgelegt. Da der Cache fiir 7% aber den
Zugriffszeitpunkt 24 hinterlegt hat, wird der Beginn auf BOT g (T%¢) auf den Wert 24
vorverlegt. Egal ob T} nun auf den Cache oder das Backend zugreifen muss, er siecht immer
die gleiche Version des Objektes O (hier V3). Da bereits eine weitere Version (V3) von O
durch eine andere Transaktion festgeschrieben wurde, kann 7 auf O keine Anderung
vornehmen. Dies wiirde zu einem Schreib/Schreib-Konflikt fithren, der im Backend wie
iiblich (nach den Regeln fiir ST) erkannt wird. 77 miisste dann zuriickgesetzt werden (First
Committer Wins).

Wir konnten somit zeigen, wie im Cache ein transaktionskonsistenter Zustand hergestellt
und gewahrt werden kann. Durch die Moglichkeit, dltere Versionen im Backend zu refe-
renzieren, kann jeder Benutzertransaktionen ein einheitlich aufgebauter, global konsis-
tenter Snapshot zur Verfiigung gestellt werden. Da Anderungen nur im Backend erfol-
gen, lassen sich dort alle Schreib/Schreib-Konflikte korrekt erkennen. Insbesondere der
erfolgreiche Transaktionsabschluss kann allein durch das Backend verifiziert werden. Ein
2PC-Protokoll ist nicht notwendig, da auf den Caches keine Dauerhaftigkeit von Objek-
ten benotigt wird. Tritt wihrend der Verarbeitung ein schwerwiegender Fehler auf (wenn
z.B. der Cache ausfillt oder ein iibermitteltes WS nicht lesbar ist), kann der Cache im
einfachsten Fall geleert und neu initialisiert werden.

Der beschriebene Ansatz garantiert jedoch nur schwache Snapshot Isolation, da es vor-
kommen kann, dass eine Transaktion ein Objekt dndert (Backend), welches sie nachfol-
gend nochmal liest (Cache). Wir diskutieren im nachfolgenden Abschnitt kurz einige Mog-
lichkeiten, starke Snapshot Isolation zu erreichen, falls schwache Snapshot Isolation nicht
ausreicht.

5.5 Starke Snapshot Isolation

Um starke Snapshot Isolation zu erreichen, muss sichergestellt sein, dass eine Transak-
tion 77 keine Sitze im Cache liest, die sie selbst bereits gedndert hat. Am einfachsten
gelingt dies, wenn einer Transaktion der Zugriff auf den Cache verwehrt bleibt, sobald sie
einmal ein Update-Statement ausfiihrt hat. Dadurch wird jedoch die Nutzung des Caches
sehr stark eingeschrinkt. Reine Lesetransaktionen und Transaktionen, die erst am Ende
schreiben, wiirden jedoch kaum oder gar nicht beeinflusst.

Um diese radikale Losung zu vermeiden, kann man selektiv nur Zugriffe auf Cache-
Tabellen verbieten, deren zugeordnete Backend-Tabelle zuvor von einem Update-Statement
gedndert wurde. Da jedes Statement einer Transaktion zundchst am Cache ankommt kann
dieser die betroffene Tabelle auslesen und das Zugriffsverbot fiir die Transaktion in deren
Kontext vermerken.

Als weitere Verfeinerung konnen alle Primérschliissel (oder die Record Identifier) gedn-



derter Sitze an die Antwortnachricht einer Update-Anweisung angehédngt werden (per Pig-
gybacking). Dies macht nur dann Sinn, wenn nicht zu viele Informationen zu iibertragen
sind. Der Cache kann so priifen, ob zu lesende Sitze bereits durch die Transaktion geén-
dert wurden. Wenn ja, wird die Leseoperation vom Backend beantwortet. Wurden zu viele
Sitze gedndert, so dass der Verwaltungsaufwand zu hoch ist, werden nachfolgend unge-
priift alle Operationen der Transaktion direkt ans Backend geschickt. Der grof3e Nach-
teil dieser Vorgehensweise besteht darin, dass die Anderungen einer Anweisung direkt
im Backend ermittelt werden miissen (z. B. durch Trigger). Das im Aufsatz gezeigte Ver-
fahren vermeidet dies gerade, da hierbei die Anderungen erst nach Transaktionsabschluss
(z. B. durch Log-Sniffing-Techniken) ermittelt werden konnen.

Eine viel versprechende Methode ist die Durchfiihrung einer Vollstindigkeitspriifung (Pro-
bing) fiir Update-Anweisungen. Ist das Probing erfolgreich, kann der Cache selbst die
gednderten Sitze ermitteln und daraus auch die neuen Werte berechnen. So kann der
Cache selbst einer Transaktion ihre gednderten Sitze zuriickliefern, falls die Ausfithrung
im Backend erfolgreich war. Hierbei ist es jedoch zu beachten, dass dem Backend das
erfolgreiche Probing signalisiert wird. Das Backend muss im Gegenzug die Zuldssigkeit
des Update bestitigen. Werden beim Update Folgeinderungen ausgeldst, die wiederum
den momentanen Cache-Inhalt beeinflussen, muss dies zuriickgemeldet werden, da der
Cache solche Situationen nicht erkennen kann.

Es lassen sich auch Kombinationen der vorgeschlagenen Verfahren implementieren. Sobald
der Cache jedenfalls transaktionslokal geédnderte Sitze — in der Regel bei wiederholtem
Lesen — nicht selbst zur Verfiigung stellen kann, muss die Leseoperation im Backend erfol-
gen.

Alle hier aufgefiihrten Methoden konnen starke Snapshot Isolation erreichen. In unserem
CbDBC-Prototyp ACCache [BHMOG6] ist jedoch bisher nur schwache Snapshot Isolation
umgesetzt.

5.6 Loschung alter Versionen

Alte Versionen von Objekten diirfen geloscht werden, wenn keine Transaktion mehr auf sie
zugreifen kann. Sobald die Caches ein WS iibernehmen, erhoht sich ihr lokaler Zustands-
zeitpunkt ¢;. Legt der Cache eine Backend-Transaktion an, wird der Zugriffszeitpunkt
tb ans Backend zuriick tibermittelt. ¢z und somit auch ¢% werden stets nur erhght. Eine
vom Cache angelegte Benutzertransaktion greift also niemals mit einem Zugriffszeitpunkt
tbze, der kleiner als ein zuvor iibermittelter Wert ist, auf das Backend zu. Aus dem Mini-
mum aller tibermittelten Zugriffszeitpunkte ldsst sich so ermitteln, welche Versionen noch
zugreifbar sind. Nicht mehr zugreifbare Versionen konnen geloscht werden. Werden Benut-
zertransaktionen nur im Backend ausgefiihrt, ohne das ein Cache involviert ist, muss der
kleinste BOT aller laufenden Transaktionen in die Analyse aufgenommen werden.

Auf dem Cache gelten die Standard-Regeln fiir die Loschung von Versionen. Das heif3t,
dass dort nur das Minimum iiber alle BOTs von laufenden Transaktionen herangezogen
wird, um zu entscheiden, welche Versionen zu 10schen sind.



5.7 Middleware-basierter Zugriff auf édltere Snapshots

In der derzeitigen Implementierung unseres Prototyps (ACCache) wird der Zugriff auf
dltere Snapshots durch einen speziellen Transaktionspool simuliert. Dieser basiert auf der
Idee, dass nach dem Abschluss einer Transaktion, die den Datenbankzustand veridndert
hat, ein Pool von nebenliufigen Transaktionen* angelegt wird, deren Startzeitpunkte direkt
aufeinander folgen (z. B. BOT g (T}¢) = 10, BOTgp(T%¢) = 11 usw.). Dabei wird
sichergestellt, dass, wihrend ein solcher Pool angelegt wird, keine andere Transaktion ihr
Commit ausfiihrt. Die Transaktionen innerhalb eines Pools greifen also alle auf den glei-
chen logischen Snapshot zu. Jeder Pool erhilt eine Nummer, die gleichzeitig als Zugriffs-
zeitpunkt dient und im WS an den Cache iibermittelt wird. Wenn ein Cache eine lokale
Backend-Transaktion anlegen will, referenziert er den entsprechenden Pool iiber den mit-
gelieferten Zustandszeitpunkt. Aus diesem bekommt er dann eine Transaktion zugewie-
sen. Ist der Pool von Transaktionen erschopft, ist der Snapshot fiir den Cache nicht mehr
erreichbar. Der Cache wird gezwungen, weitere WSs zu iibernehmen, um einen neueren
Pool referenzieren zu konnen. Wenn die Initialisierung einer lokalen Backend-Transaktion
T, f’e fehlschldgt (z. B. wenn der Pool leer ist), wird die Benutzertransaktion 73 einfach
abgebrochen.

6 Fazit

Der vorliegende Aufsatz zeigt, dass der Einsatz eines (verteilten) Mehrversionenverfah-
rens fiir das CbDBC zwingend erforderlich ist, um einer Benutzertransaktion stets einen
transaktionskonsistenten Zustand anbieten zu konnen. Damit lesende Zugriffe bevorzugt
werden, wurde die Isolationsstufe Snapshot Isolation angestrebt. Dabei ist die im Aufsatz
entwickelte Art der Nebenldufigkeitskontrolle bestens auf die Eigenschaften des CbDBC
abgestimmt. Lesende Zugriff werden niemals blockiert, ein Erstellen von Read Sets ist
nicht erforderlich, die Replikate in den Caches lassen sich verzogert aktualisieren und
es gibt keinerlei zusitzliche Kommunikation zwischen Cache und Backend. Besonders
diese letztgenannte Eigenschaft ist wichtig. Der Cache ist sogar in speziellen Fillen in der
Lage, eine Benutzertransaktion alleine, ohne Involvierung des Backends durchzufiihren.
Der erfolgreiche Abschluss einer Transaktion kann allein vom Backend verifiziert wer-
den, sodass ein 2PC-Protokoll nicht notwendig ist. Durch Sondermafnahmen lisst sich
starke Snapshot Isolation erreichen, wobei der Cache oft selbst verifizieren kann, ob die
zu dndernden Sitze vollstdndig im Cache vorliegen.

Das Poolen von Transaktionen ermdoglicht, falls erforderlich, den Middleware-basierten
Zugriff auf dltere Snapshots, wobei eine Integration dieser Funktionalitét in ein beste-
hendes Datenbanksystem (z. B. PostgreSQL) anzustreben ist. Einerseits sind dadurch die
dlteren Zustiande durch beliebig viele Benutzertransaktionen zugreifbar und andererseits
ist ein deutlich besseres Leistungsverhalten zu erwarten.

4Durch diesen Trick konnen wir spiter bei Bedarf noch mehrfach einen existierenden Snapshot nutzen.



7 Kritik und Ausblick

Der einzige echte Nachteil der vorgestellten Nebenldufigkeitskontrolle liegt darin, dass
der Backend-Zugriff von Benutzertransaktion auf den Zustand zuriickgesetzt wird, der im
Cache als letztes iibernommen wurde. Der Cache bestimmt somit durch die Geschwindig-
keit, mit der er WSs iibernimmt, wie stark sein Zustand von aktuellen Zustand im Backend
abweicht. Dieser Abstand sollte nur gering sein, da sonst die Gefahr von Schreibkonflik-
ten enorm steigt, was zum Abbruch vieler Transaktionen fithren wiirde. Zur Verhinderung
einer solchen Situation kann der Cache die Ausfithrung von Benutzertransaktionen kiinst-
lich verlangsamen, um mit hoherer Prioritdt WSs einzuspielen. In der Regel ist jedoch zu
erwarten, dass bei hoher Leselast im Gesamtsystem (60-80%) Konsistenz und Vollstdn-
digkeit in den Caches nur wenig vom aktuellen Datenbankzustand abweichen.

Die Eigenschaften der vorgestellten Synchronisation (Konfliktrate, Leistung, Skalierbar-
keit) miissen durch Messungen noch genau untersucht werden. Dies stellt den Hauptan-
teil weiterer Forschungsbemiihungen dar. Wiinschenswert wire dabei eine Integration in
ein bestehendes Datenbanksystem (z. B. PostgreSQL). Auflerdem miissen die Ideen und
Methoden, um starke Snapshot Isolation zu garantieren, noch umgesetzt werden.
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