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sivilingeniørutdanningen i datateknikk ved Norges Teknisk-Naturvitenskapelige Univer-
sitet (NTNU) v̊aren 2005. Rapporten besvarer oppgaveteksten:

Resultatene fra forskningen p̊a aksessmetoder for main memory databaser
med samtidighetskontroll gir tildels motstridende resultater om hvilken ak-
sessmetode som gir høyest ytelse. Nyere resultater har vist at synkronise-
ringsmekanismene knyttet til samtidighetskontroll kan ha lavere tidskostnad
enn tidligere hevdet. Kandidaten skal undersøke ytelsen til ulike samtidig-
hetsalgoritmer for aksessmetoder i main memory databaser under varierte
realistiske omgivelser. Det er ønskelig at kandidaten ogs̊a undersøker algo-
ritmenes skalerbarhet med tanke p̊a antall prosessorer. Da det er usikkerhet
knyttet til tidskostnaden ved bruk av synkroniseringsmekanismer, skal kan-
didaten ogs̊a undersøke hvilken innvirkning varierende tidskostnad har p̊a
algoritmenes ytelse. Basert p̊a resultatene er det ønskelig at kandidaten ogs̊a
presenterer forslag til nye samtidighetsalgoritmer samt, om mulig, utfører
ytelsesm̊alinger av disse.
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Sammendrag

Den publiserte forskningen om samtidige aksessmetoder for main memory databaser gir
ingen entydige svar p̊a hvilke aksessmetoder som yter best. Hoved̊arsaken til dette er
usikkerhet knyttet til tidsforbruket til de nødvendige synkroniseringsmekanismene for
samtidighetskontroll. Nyere ytelsesm̊alinger viser at tidsforbruket knyttet til synkroni-
seringsmekanismene kan være lavere enn først antatt.

Vi har i denne rapporten simulert flere samtidighetsalgoritmer for aksessmetodene B-trær
og T-trær. Simuleringene er foretatt under ulike realistiske omgivelser med varierende
prosessorantall. Resultatene viser at algoritmene for T-trær, som setter èn l̊as i treet,
yter bedre enn eller like godt som algoritmene for B-trær under alle omgivelser. Det
eneste unntaket er n̊ar det anvendes mange prosessorer og en stor andel av operasjonene
gjør innsettinger. I slike omgivelser yter B-trær best. Det er ogs̊a utført simuleringer
hvor tidsforbruket knyttet til synkroniseringsprimitivene er variert. Resultatene viser at
ved lavt tidsforbruk er det effektivitet med tanke p̊a prosessorbruk som har har mest å
si for ytelsen, mens ved høyt tidsforbruk er det antall l̊aser som avgjør ytelsen.

Ved tilstrekkelig mange samtidige operasjoner i aksessmetodene oppst̊ar det, i alle de
simulerte algoritmene, en flaskehals som skyldes en delt ressurs ved inngangen til ak-
sessmetoden. Denne flaskehalsen fører til at det ikke oppn̊as høyere gjennomstrømning
av operasjoner ved bruk av flere prosessorer. Det presenteres løsninger p̊a dette proble-
met som er anvendbare p̊a alle algoritmene. Simuleringer av algoritmer som anvender
løsningene viser at man kan oppn̊a tilnærmet lineær skalering av ytelsen opp til minst
32 prosessorer for alle algoritmene.
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Kapittel 1

Innledning

Etterhvert som DRAM-brikker f̊ar bedre lagringskapasitet og prisen synker blir det mer
og mer aktuelt å erstatte tradisjonelle diskbaserte databaser (DRDB1) med databaser
som er lagret i sin helhet i primærminnet (MMDB2). I Asilomar-rapporten fra 1998 [1]
ble det sp̊add at innen ti år ville det være vanlig at databaser har en terrabyte med
RAM tilgjengelig, og at alle utenom de aller største databasene kjørte i primærminnet.
Selv om det er et stykke igjen før dette sl̊ar til, er det ingen tvil om bruken av MMDB
har blitt utstrakt og med fordel kan anvendes i en rekke domener.

Med hele databasen lagret i primærminnet kan man oppn̊a responstider som er flere
størrelsesordener lavere enn det som har vært vanlig for DRDB. Denne høye forbedrin-
gen av ytelsen oppn̊ar man ikke nødvendigvis ved å plassere en diskbasert database i
primærminnet uten å gjøre optimaliseringer for databasens nye omgivelsener. Den mest
åpenbare forandringen av omgivelsene er at man ikke lenger har disk-I/O som domine-
rende kostnadsfaktor3. Da disk-I/O var den helt klart dominerende kostnadsfaktoren for
DRDB var det viktigste aspektet i designet å minimalisere behovet for I/O. For MMDB
er det derfor nødvendig å revurdere store deler av designet av databasen. Garcia-Molina
og Salem gir i [2] en god innføring til MMDB og diskuterer en rekke viktige designspørs-
m̊al.

En viktig del av optimaliseringen av databasesystemer er bruk av aksessmetoder, eller
indekser. For å unng̊a å bruke sekvensielle søk for uordnede data, eller binærsøk for ord-
nede data for å finne riktig datatuppel i en tabell, anvender man en hjelpestruktur som
gir mer effektiv aksess til datatuplene. Det er vanlig å skille mellom to typer aksessmeto-
der, indekssekvensielle aksessmetoder og aksessmetoder som ikke er indekssekvensielle.

1DRDB: Disk Resident Database
2MMDB: Main Memory Database
3Ordet kostnad refererer til tidsforbruk i hele rapporten.
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2 KAPITTEL 1. INNLEDNING

Indekssekvensielle aksessmetoder støtter omr̊adesøk. Det vil si at man gir aksess til data-
tupler i sortert rekkefølge. Aksessmetoder som ikke er indekssekvensielle gir kun direkte
aksess til enkelttupler basert p̊a nøkkelverdi. For MMDB har B-trær og T-trær tradisjo-
nelt vært de mest utbredte indekssekvensielle aksessmetodene og hashbaserte metoder
vært de mest utbredte for aksessmetodene som ikke er indekssekvensielle. De hashbaserte
metodene har vist seg å gi bedre ytelse enn B-trær og T-trær for operasjoner som ikke
krever indekssekvensiell aksess [3]. Denne rapporten fokuserer kun p̊a indekssekvensielle
aksessmetoder.

I de tidlige artiklene om aksessmetoder for MMDB er det lite fokus p̊a samtidighetskon-
troll i indeksene. Faktisk nevner man oftest ikke samtidighetskontroll i det hele tatt. En
stor andel av databasene som er i faktisk bruk i dag har aksess fra flere transaksjoner
samtidig. Følgelig bør det være naturlig å ha et større fokus p̊a samtidighetskontroll n̊ar
man vurderer aksessmetoder.

T-trær ble, etter ytelsesm̊alinger gjort i [3] av Lehman og Carey, akseptert som den beste
indekssekvensielle aksessmetoden for MMDB og har blitt tatt i bruk i flere kommersielle
systemer [2, 4, 5, 6]. I disse ytelsesm̊alingene ble det ikke tatt hensyn til samtidighets-
kontroll. Lu, Ng og Tian presenterer i [7] resultater som viser at dersom man tar hensyn
til samtidighetskontroll yter B-trær likevel bedre enn T-trær, selv n̊ar algoritmen for
T-trær modifiseres for å sette s̊a f̊a l̊aser som mulig i treet. Resultatene ble funnet ved
hjelp av simulering. Flere viktige parametre for simuleringen er mangelfullt dokumentert
i artikkelen, og tidsforbruket for hver operasjon i simuleringen ble funnet ved hjelp av
en udokumentert microbenchmarking. Algoritmene simuleres p̊a en datamaskin med èn
prosessor. Dette fører til at man ikke f̊ar avdekket hvor effektive algoritmene er med
tanke p̊a ressurskonflikter og venting p̊a opptatte ressurser, spesielt slik resultatene blir
presentert i artikkelen. Artikkelen blir grundigere gjennomg̊att i delkapittel 3.2.

I [8] ble det ved hjelp av en ny microbenchmarking vist at kostnadene knyttet til syn-
kroniseringsmekanismene for aksessmetoder i MMDB ikke nødvendigvis er like høye som
hevdet i [7]. I tillegg ble det vist analytisk for søkeoperasjoner med de nye kostnads-
m̊alene at T-trær yter bedre enn B-trær med samtidighetskontroll. Dette arbeidet kan
ikke konkludere med at T-trær er en bedre aksessmetode enn B-trær for MMDB da det
kun ble beregnet kostnader for søketransaksjoner kjørt i isolasjon. Likevel motiverer de
lavere l̊asekostnadene og resultatene for søketransaksjoner kjørt i isolasjon til grundige-
re undersøkelser om hvorvidt B-tre eller T-tre yter best med samtidighetskontroll. For
å kunne se de virkelige innvirkningene av de nye l̊asekostnadene er det ikke nok med
analytiske beregninger for transaksjoner kjørt i isolasjon; det er nødvendig å teste ut
hvordan de vil virke inn p̊a virkelige indekser hvor flere transaksjoner utfører operasjo-
ner samtidig. I denne rapporten presenteres derfor resultater fra simulering av de ulike
aksessmetodene under omgivelser med samtidige transaksjoner som bygger p̊a de nye
microbenchmarkene.
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Resultatene til Lu, Ng og Tian i [7] bygger, som sagt, p̊a en noe mangelfullt dokumentert
simulering av T-trær og B-trær. P̊a grunn av den manglende dokumentasjonen er det
vanskelig å etterprøve resultatene ved å reprodusere simuleringene. Simuleringsresultate-
ne som presenteres i denne rapporten er derfor ikke ment å være noen direkte etterprøving
av resultatene i [7]. Hovedfokuset er heller p̊a å finne ut hvilken aksessmetode som yter
best av T-tre og B-tre med samtidighetskontroll under forskjellige realistiske omgivelser.

Da et stort antall av dagens databaser kjører p̊a datamaskiner med flere prosessorer,
simuleres de ulike algoritmene med varierende prosessorantall. Med dette kan man oppn̊a
å observere hvor godt hver algoritme skalerer med tanke p̊a antall prosessorer. Dette er
en aktuell problemstilling da effektiv bruk av l̊aser og mutexer kan føre til at man kan
utnytte flere prosessorer og dermed gi god responstid til flere transaksjoner samtidig. Ved
bruk av indekser som er lagret i sin helhet i primærminnet trenger hver operasjon trolig
ganske f̊a prosessorsykler, det vil si at en operasjon ikke blir avbrutt av prosessor mange
ganger. Dette fører til at man med bare èn prosessor trolig ikke f̊ar simulert effekten av å
ha mange samtidige operasjoner da operasjonene blir s̊a fort ferdige at man ikke “rekker”
å f̊a inn nye samtidige operasjoner. Ved bruk av flere prosessorer har man derfor ogs̊a
bedre mulighet til å ha flere samtige operasjoner.

I forskningen om MMDB har man operert med forskjellige kostnader p̊a synkronise-
ringsmekanismer for akessmetodene. For å ta høyde for denne usikkerheten presenteres
ogs̊a simuleringsresultater hvor kostnaden p̊a synkroniseringsmekanismene varieres. Det-
te gjøres for å avdekke hvor sensitive algoritmene er for kostnaden, og om den relative
ytelsen til algoritmene endres ved varierende kostnad.

Lu, Ng og Tian m̊alte ytelsen til B-trær med forbikjøring4, T-trær med optimistisk samti-
dighetskontroll og T-trær med pessimistisk samtidighetskontroll. I [8] ble det introdusert
tre nye algoritmer; T-trær med delvis l̊asing, modifisert T-tre og T-trær med pessismis-
tisk samtidighetskontroll med større l̊asegranularitet. I dette prosjektet m̊ales ytelsen p̊a
alle disse algoritmene utenom den sistnevnte. Årsaken til at man ikke m̊aler ytelsen til
denne algoritmen er som beskrevet i [8] at denne algoritmen i praksis er nesten helt lik
algoritmen for B-trær.

Det viser seg at samtlige av de simulerte algoritmene har en svakhet som gjør at respons-
tidene stiger kraftig n̊ar man har et system med tilstrekkelig mange prosessorer. Dette
skyldes at samtlige av algoritmene har en delt ressurs som alle transaksjoner m̊a gjen-
nom. N̊ar det blir mange samtidige transaksjoner blir belastningen p̊a denne ressursen
s̊a stor at videre skalering ikke er mulig. Det presenteres løsninger p̊a dette problemet
og resultater fra simuleringer av algoritmer som implementerer disse løsningene.

I kapittel 2 gjennomg̊as nødvendig teori. Man ser p̊a nødvendigheten av samtidighetskon-

4B-trær med forbikjøring er en norsk oversettelse av B-trær med overtaking. Det norske navnet an-
vendes i hele rapporten.
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troll i aksessmetoder og de ulike aksessmetodene med tilhørende samtidighetsalgoritmer.
I kapittel 3 presenteres resultater fra tidligere forskning om aksessmetoder. I kapittel 4 gis
det bakgrunnsinformasjon om simuleringsmetodikken som anvendes i ytelsesm̊alingene
og simuleringsmodellen spesifiseres. I kapittel 5 presenteres resulatene av ytelsesm̊alinge-
ne. I kapittel 6 presenteres algoritmer som skalerer bedre med tanke p̊a antall prosessorer
enn de opprinnelige algoritmene. Simuleringsresultater for disse algoritmene presenteres
ogs̊a. Rapporten avsluttes med konklusjon i kapittel 7 og anbefaling av videre forskning
i kapittel 8.



Kapittel 2

Teori

I databaser er det vanlig å anvende en form for aksessmetode for å gi rask aksess til
datatupler. For main memory databaser (MMDB) er de mest utbredte indekssekvensi-
elle aksessmetodene T-trær og B-trær. I omgivelser hvor man har flere samtidige trans-
aksjoner er det nødvendig med en form for samtidighetskontroll for å sikre konsistens i
aksessmetodene. I delkapittel 2.1 gis en kort introduksjon til samtidighet i aksessmeto-
der. I delkapittel 2.2 og 2.3 gjennomg̊as henholdsvis T-trær og B-trær. I delkapittel 2.4
gjennomg̊as den alternative aksessmetoden, modifisert T-tre, som ble introdusert i [8].

I [3] argumenteres det for å ikke lagre nøkkelverdier eller noen andre data fra datatuplene
direkte i indeksene. I stedet lagres kun pekere til datatuplene. Bakgrunnen for dette er at
man sparer plass i indeksene ved å ikke lagre noe annet enn datapekere, og at kostnaden
knyttet til å følge pekere i primærminnet er meget lav. I [9] anbefaler man å lagre
nøkler eller tilsvarende direkte i indeksene for å bedre utnytte hurtigminnet i dagens
prosessorarkitektur. Ved å lagre nøkler direkte i indeksene slipper man å følge pekere
hver gang man skal finne en nøkkelverdi, og man kan benytte nøkkelverdier som allerede
ligger i hurtigminnet. I denne rapporten antas det at man alltid i tillegg til peker til
datatupler ogs̊a har lagret datatuplets nøkkel i indeksen.

2.1 Samtidighet i aksessmetoder

I DRDB er det ønskelig med høy grad av samtidighet i aksessmetodene. Årsaken til dette
er at det ved søking i indekser benyttes I/O. Da I/O fører til at en transaksjon ikke bruker
prosessoren over en lang tidsperiode, kan andre transaksjoner med fordel bruke samme
indeksen mens transaksjonen venter p̊a I/O. Da MMDB ikke bruker i I/O ved søking
i indekser er det ikke like åpenbart at det er ønskelig med høy grad av samtidighet i
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6 KAPITTEL 2. TEORI

indeksene. Spesielt dersom databasen kjører p̊a en maskin med èn prosessor kan det
være nærliggende å argumentere for ikke å ha samtidighet i indeksen [10]. Årsaken til
dette er at en transaksjon kan klare å søke gjennom hele indeksen uten å f̊a tidsavbrudd
fra prosessoren. For en multiprosessormaskin kan det være mer naturlig å anta at det
kan være nyttig med samtidighet i indeksene. Man kan da slippe at flere transaksjoner
som kjører p̊a forskjellige prosessorer m̊a vente p̊a å bruke samme indeks. Figur 2.1 viser
en indeks med fire samtidige transaksjoner. Man ser at det er flere transaksjoner tilstede
i indeksen, og at flere transaksjoner kan bruke samme node samtidig.

T
4

T3

T1, T2

I1

Figur 2.1: Indeks med samtidighet. T1 - T4 er transaksjoner som bruker indeksen samtidig.

Transaksjoner som skal gjøre endringer i databasen, for eksempel sette inn eller slette
dataelementer, m̊a ofte ogs̊a gjøre endringer i indeksene knyttet til de aktuelle data-
basetabellene. I en omgivelse hvor man har samtidige transaksjoner kan ukontrollerte
endringer i indekser føre til inkonsistens. Et eksempel p̊a en situasjon som kan føre til
inkonsistens er dersom to transaksjoner, T1 og T2 som illustrert i figur 2.1, ønsker å bruke
samme indekselement, I1, samtidig. Transaksjon T1 ønsker å lese indekselement I1. Før
den er ferdig med å lese I1 blir den avbrutt. Før T1 f̊ar fortsette endrer T2 p̊a I1. N̊ar
T1 fortsetter kan indekselementet være forandret p̊a en m̊ate som gjør oppførselen til T1

uforutsigbar.

For å unng̊a slike situasjoner er det ønskelig å begrense tilgangen til indekselementer
som er under endring. Det betyr at mens en transaksjon endrer p̊a et indekselement skal
ingen andre transaksjoner f̊a tilgang til det samme indekselementet. For å oppn̊a dette
er det vanlig å bruke en form for l̊asemekanisme som ikke er ulik den som brukes for
datatupler i en database. Med en slik l̊asemekanisme kan en transaksjon f̊a eksklusive
rettigheter til de indekselementene den skal endre p̊a. L̊aser som anvendes i indekser
omtales i litteraturen b̊ade som l̊aser og “latcher”. I denne rapporten omtales de kun som
l̊aser. Figur 2.2 illustrerer et indekselement beskyttet av en l̊as. Dersom en transaksjon
ønsker å l̊ase et indekselement med en l̊asetype som er inkompatibel med l̊asetyper som
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andre transaksjoner allerede holder, plasseres transaksjonen i en ventekø inntil l̊asen blir
ledig.

Indekselement

Lås

Ventekø

Figur 2.2: L̊as som beskytter indekselement. L̊asen har en kø hvor ventende transaksjoner plas-
seres dersom noden er l̊ast.

I algoritmene for samtidighetskontroll i T-trær og B-trær som beskrives i delkapittel 2.2,
2.3 og 2.4 brukes tre forskjellige l̊asetyper; S-l̊as, SIX-l̊as og X-l̊as [11].

2.2 T-tre

Lehman og Carey introduserte aksessmetoden T-tre for å dra nytte av de spesielle ka-
rakteristikkene til MMDB [3]. Motivasjon bak T-trær var behovet for en aksessmetode
som var effektiv med tanke p̊a CPU-bruk og som tok opp liten plass i minnet. T-trær
stammer fra AVL-trær og B-trær.

Figur 2.3 viser en node i et T-tre. T-treet er et binært tre, det vil si at hver node kan
ha maksimalt to barnpekere. Et T-tre kan ha tre forskjellige nodetyper; noder som har
pekere til to barnnoder kalles interne noder, noder som bare har peker til en barnnode
kalles halv-løvnoder, mens noder som ikke har pekere til noen barnnoder kalles løvnoder.
Hver node har mange nøkler og nøklene ligger i sortert rekkefølge slik at nøkkelen helt
til venstre (key1) er den minste i noden, mens nøkkelen til høyre (keyN) er den største
i noden. Hver node kan lagre et maksimalt og et minimalt antall nøkler. Minimums- og
maksimumsverdier velges slik at behovet for trerotasjon blir minimert.

Subtreet venstre barnpeker peker til har kun lavere nøkler enn nøkkelen key1 i figur 2.3,
mens høyre subtre har kun høyere nøkler enn keyN . Den minste nøkkelen i en node kalles
ogs̊a minK og den største nøkkelen kalles ogs̊a maxK. Dersom man har en nøkkelverdi
K og minK og maxK for node N hvor minK ≤ K ≤ maxK, sier man at node N
avgrenser K. I figur 2.4 har node N minK og maxK p̊a henholdsvis 32 og 41. Node N
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key1 key2 keyN

Høyre barnpekerVenstre barnpeker

Figur 2.3: Node i T-tre

avgrenser alle nøkler fra og med 32 til og med 41.

32 34 40 41

Node N

Figur 2.4: Node i T-tre som avgrenser alle nøkler fra og med 32 til og med 41

Figur 2.5 viser et T-tre med tre niv̊aer. Figuren viser ogs̊a eksempler p̊a intern node,
halv-løvnode og løvnode. T-treet er et balansert tre, det vil si at for hver node i treet er
forskjellen i høyden p̊a subtrærne maksimalt 1. Dersom treet blir ubalansert, det vil si
at forskjellen i høyde p̊a subtrærne i en node blir høyere enn 1, vil det være nødvendig å
balansere treet. Balansering gjøres ved hjelp av rotasjoner som likner p̊a rotasjoner for
AVL-trær [12].

For alle interne noder i et T-tre er det èn foreg̊aende node og èn etterfølgende node.
Den foreg̊aende noden til node N er den noden som har den største nøkkelen som er
mindre minK for node N . Den etterfølgende noden til node N er den noden som har
den minste nøkkelen som er større enn maxK for node N . Foreg̊aende og etterfølgende
noder er alltid halv-løv eller løvnoder. De skraverte nodene i T-treet i figur 2.5 viser
foreg̊aende node og etterfølgende node for rotnoden. Den skraverte noden i det venstre
subtreet til rotnoden er den foreg̊aende noden, mens den skraverte noden i det høyre
subtreet er den etterfølgende noden.

Denne rapporten fokuserer hovedsakelig p̊a samtidighetskontroll i aksessmetoder. Algo-
ritmene for søking, innsetting og sletting for T-tre uten samtidighetskontroll gjennomg̊as
derfor kun kortfattet her. For mer detaljerte beskrivelser henvises leseren til Lehman og
Careys orginalartikkel om T-trær, se [3]. For søking starter man i rotnoden og søker



2.2. T-TRE 9

Intern node Halv-løvnode

Løvnode

Figur 2.5: T-tre. Den skraverte noden til venstre er den foreg̊aende noden til rotnoden, mens
den skraverte noden til høyre er den etterfølgende noden til rotnoden.

nedover treet. Dersom nøkkelen man søker etter er mindre enn minK søker man videre
i venstre subtre. Dersom nøkkelen er større enn maxK søker man videre i høyre sub-
tre, ellers er noden man st̊ar i den avgrensende noden. Etter at man har funnet den
avgrensende noden finnes nøkkelen ved hjelp av binærsøk.

Ved innsettting brukes vanlig søk for å finne den avgrensende noden. Dersom det er plass
til nøkkelen i den avgrensende noden setter man den inn og avslutter. Hvis det ikke er
plass til den, fjerner man den minste nøkkelen fra noden og setter inn den opprinnelige
nøkkelen. Nøkkelen som ble fjernet fra noden settes inn i den avgrensende nodens fore-
g̊aende node. Dersom den foreg̊aende noden er full, oppretter man en ny løvnode under
den avgrensende noden og setter inn nøkkelen. Dersom man oppretter en ny løvnode
sjekkes treets balanse og eventuelle rotasjoner utføres.

Ved sletting finner man den avgrensende noden ved hjelp av et vanlig søk. Dersom
noden ikke inneholder nøkkelen avsluttes algoritmen. Dersom noden inneholder nøkkelen
og sletting ikke vil føre til underflyt, slettes nøkkelen og algoritmen avsluttes. Dersom
den avgrensende noden er en intern node og slettingen fører til underflyt, henter man
den største nøkkelen i den foreg̊aende noden og plasserer den i den avgrensende noden.
Man sletter s̊a nøkkelen man ønsket å slette. Dersom den avgrensende noden er en
halv-løvnode eller løvnode sletter man nøkkelen1. Dersom den avgrensende noden er en
halv-løvnode og den kan sl̊as sammen med barnnoden, flyttes alle nøklene fra barnnoden
opp til den avgrensende noden og barnnoden slettes2. Dersom den avgrensende noden
er en løvnode og slettingen fører til at den blir tom, slettes noden. Dersom slettingen
av nøkkel har ført til at man har slettet noder sjekker man balansen i treet og utfører

1Det er tillatt at løvnoder har underflyt
2Barnnoden er alltid en løvnode.
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eventuelle rotasjoner.

2.2.1 T-tre modifisert for samtidighet

T-trær har blitt anerkjent som en god aksessmetode for MMDB p̊a grunn av den gode
ytelsen presentert i orginalartikkelen [3]. Lu, Ng og Tian p̊apeker at til tross for at
T-trær er tatt i bruk i flere virkelige systemer er det publisert f̊a ytelsesm̊al for T-
trær med samtidighet [7]. De presenterer to algoritmer for samtidighetskontroll i T-
trær: pessimistisk og optimistisk samtidighetskontroll. De modifiserer ogs̊a den orginale
strukturen noe for å effektivisere algoritmene for samtidighetskontroll.

Hovedforskjellen fra den orginale datastrukturen er at man for hver node i det samtidige
T-treet kan ha èn halenode. Halenoder er vanlige T-tre-noder som kun bruker nøklene i
nodestrukturen. Dersom man forsøker å sette inn en ny nøkkel i en full node i T-treet,
lenker man en halenode til noden. Man kan da lagre nøklene som er avgrenset av den
opprinnelige noden i b̊ade den vanlige noden og i halenoden. Nøklene i de to nodene ligger
fremdeles sortert i stigende rekkefølge. Alle nøklene i halenoden er større enn nøklene i
den opprinnelige. Halenoder kan ikke ha lenket flere halenoder til seg. Dersom b̊ade den
opprinnelige noden og den tilhørende halenoden er fulle, sier man at noden er helt full.
Halenoder kan p̊a et senere tidspunkt bli satt inn som løvnode under den etterfølgende
noden.

Figur 2.6 viser en T-tre-node med halenode. Figuren viser ogs̊a at den opprinnelige
noden har to ekstra felter, nemlig minK og maxK. Feltene har samme betydning som
beskrevet i kapittel 2.2, forskjellen er at man eksplisitt lagrer verdiene separat i noden.
Feltet minK viser alts̊a den laveste nøkkelen i den opprinnelige noden og halenoden,
mens maxK viser den høyeste nøkkelen i den opprinnelige noden og halenoden.

key1 key2 keyN

minK maxK

key1 key2 keyN

Figur 2.6: Node i T-tre med minK og maxK samt tilhørende halenode
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2.2.2 Optimistisk samtidighetskontroll

Lu, Ng og Tian beskriver i [7] optimistisk samtidighetskontroll. Hver transaksjon som
bruker algoritmen setter maksimalt èn nodel̊as. I tillegg m̊a hver transaksjon aksessere
to hjelpevariable, count og fixing, beskyttet av èn mutex. Variabelen count er et hel-
tall som viser hvor mange transaksjoner som bruker treet for øyeblikket. Den boolske
variabelen fixing viser hvorvidt hele treet er l̊ast og er under omorganisering (fiksing).
Transaksjoner som m̊a omorganisere treet setter alts̊a fixing til true.

Man bruker tre samlinger med nodepekere; New Node Pool (NNP ) som har pekere til
alle halenoder opprettet etter forrige omorganisering av treet, Deallocated Node Pool
(DNP ) som har pekere til halenoder som har blitt tomme etter forrige omorganisering
av treet og Empty Node Pool (ENP ) som har pekere til tomme vanlige noder. Figur 2.7
illustrerer disse pekersamlinene. Pekeren i ENP peker p̊a en tom vanlig node, pekeren i
DNP peker p̊a en tom halenode, mens pekeren i NNP peker p̊a en nyopprettet halenode.

17 24 25

12 16 29 36 41 42 45 59

NNPDNPENP

Figur 2.7: T-tre med pekersamlingene NNP , DNP og ENP .

Det ble vist i [8] at optimistisk samtidighetskontroll slik den er beskrevet i [7] ikke nød-
vendigvis alltid gir forutsigbar oppførsel. Årsaken til dette er at søketransaksjoner ikke
setter l̊as p̊a den avgrensende noden. Dette kan føre til at en transaksjon kan gjøre opp-
dateringer p̊a en node samtidig som en søketransaksjon bruker den. Søketransaksjonen
kan derfor f̊a uforutsigbar oppførsel. I delkapittel 2.2.3 gjennomg̊as algoritmen delvis
l̊asing som ble presentert i [8] for å unng̊a disse problemene.
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Søking

Før man starter søket i selve treet tar man mutexen og sjekker om fixing er false.
Hvis den ikke er det, slipper transaksjonen mutexen og venter. Ellers inkrementerer man
count og slipper mutexen.

Man søker s̊a nedover i treet til man finner den avgrensende noden. For hver node man er
i sjekker man nøkkelen man søker etter mot minK og maxK. Dersom nøkkelen er mindre
enn minK søker man i venstre subtre, dersom den er større enn maxK søker man i høyre
subtre, ellers er noden man er i den avgrensende noden. N̊ar man har kommet til den
avgrensende noden søker man seg fram til den riktige nøkkelen ved hjelp av binærsøk.
Til slutt tar man mutexen og dekrementerer count.

Oppdatering

Oppdatering foreg̊ar p̊a nesten samme m̊ate som søking dersom man antar at oppdatering
ikke fører til flytting av data. Man finner den avgrensende noden som for søking, l̊aser
noden med X-l̊as og finner den rette nøkkelen ved hjelp av binærsøk. Til slutt slipper
man l̊asen og dekrementerer count.

Innsetting

For å sette inn et datatuppel finner man den avgrensende noden som for vanlig søking.
N̊ar man har funnet den avgrensende noden tar man X-l̊as p̊a den. Dersom noden ikke
er helt full, setter man inn nøkkelen p̊a riktig sted i noden eller i en eventuell halenode.
Posisjonen til nøkkelen finnes ved hjelp av binærsøk. Dersom innsettingen fører til at det
blir opprettet en ny halenode lagres det peker til den i NNP . Til slutt tar man mutexen,
dekrementerer count og slipper mutexen.

Dersom den avgrensende noden er helt full slipper man nodel̊asen. Man tar s̊a mutexen,
dekrementerer count og dersom fixing er false setter man den til true. Man venter
s̊a til alle andre transaksjoner har forlatt treet og starter omorganisering av treet. For
detaljer rundt omorganisering, se avsnittet Omorganisering. Etter omorganiseringen tar
man mutexen, setter fixing til false og slipper mutexen.
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Sletting

Ved sletting av datatuppel finner man den avgrensende noden ved hjelp av vanlig søking.
Man setter X-l̊as p̊a den avgrensende noden, finner nøkkelen som skal slettes ved hjelp
av binærsøk i node og eventuell halenode og sletter nøkkelen. Dersom slettingen fører
til at den vanlige noden blir tom lagres det peker til noden i ENP , dersom slettingen
fører til at halenoden blir tom lagres det peker til halenoden i DNP . Til slutt tar man
mutexen, dekrementerer count og slipper mutexen.

Dersom man ikke finner den avgrensende noden i søket tar man mutexen, dekrementerer
count og slipper mutexen.

Omorganisering

Under omorganiseringen g̊ar man gjennom alle halenodene det er pekere til i NNP og
forsøker å sl̊a de sammen med den tilhørende vanlige noden. Hvis alle nøklene kan settes
inn i den vanlige noden slettes halenoden. Hvis ikke settes halenoden inn som en vanlig
løvnode under den etterfølgende noden. Etter flytting av halenode sjekkes balansen p̊a
treet og man utfører en eventuell rotasjon som beskrevet i orginalartikkelen om T-trær
[3].

Alle tomme noder i ENP erstattes i treet med sine foreg̊aende noder. Den foreg̊aende
noden slettes fra sin opprinnelige posisjon. Man sjekker om treet er balansert og utfører
eventuelle rotasjoner. Alle tomme halenoder i DNP slettes.

Nødvendige tillegg til orginalalgoritmen

For at implementasjon av algoritmene skal fungere er det nødvendig å spesifisere hvordan
man skal h̊andtere to spesialtilfeller. Lu, Ng og Tian beskriver i [7] ikke hvordan man
setter inn selve nøkkelen dersom den avgrensende noden er helt full ved innsetting og
man m̊a gjøre omorganiseringer. I denne rapporten antas det at man etter omorganise-
ringen starter hele innsettingsalgoritmen p̊a nytt, det vil si at man søker seg fram til den
avgrende noden og X-l̊aser den før man setter inn nøkkelen.

Orginalartikkelen for optimistisk samtidighetskontroll spesifiserer heller ikke hva som
bør skje dersom dersom en transaksjon skal omorganisere et tre som allerede er under
omorganisering. En slik situasjon oppst̊ar dersom en transaksjon T1 m̊a omorganisere
treet n̊ar en annen transaksjon, T2, allerede har satt fixing til true. I denne rapporten
antas det derfor at T1 restarter innsettingsalgoritmen uten å sette inn peker eller å gjøre
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omorganisering. Årsaken til at dette trolig er en god løsning p̊a dette problemet er at
omorganiseringen gjort av T2 vil føre til at den avgrensende noden ikke lenger er helt full.
Det er derfor lite sannsynlig at T1 trenger å gjøre omorganisering igjen etter restarten.

2.2.3 Delvis l̊asing

Det ble vist i [8] at optimistisk samtidighetskontroll ikke vil gi forutsigbar oppførsel under
alle omstendigheter. For å dra nytte av den lovende ytelsen til optimistisk samtidighets-
kontroll ble det derfor ogs̊a foresl̊att endringer av orginalalgoritmen. Hovedforskjellen i
den nye algoritmen, optimistisk samtidighetskontroll med delvis l̊asing er at hjelpevariab-
lene minK og maxK ikke er beskyttet av nodel̊asene. I tillegg setter alle transaksjoner
l̊as p̊a den avgrensende noden. Søketransaksjoner som i den opprinnelige algoritmen
ikke setter noen l̊aser m̊a sette S-l̊as p̊a den avgrensende noden. Transaksjoner som gjør
endringer p̊a noder m̊a fremdeles sette X-l̊as p̊a den avgrensende noden. Med denne l̊a-
sestrategien kan alle transaksjoner søke seg fram til sin avgrensende node uten å m̊atte
vente p̊a å f̊a l̊aser p̊a vei nedover i treet. Hjelpevariablene minK og maxK i en node
vil kun endres n̊ar treet er under omorganisering, og da er det ingen transaksjoner som
benytter dem til å navigere i treet. Figur 2.8 illustrerer hvordan man l̊aser noder.

key1 key2 keyN

minK maxK

Lås

Figur 2.8: Node i T-tre som benytter optimistisk samtidighetskontroll med delvis l̊asing. Trans-
aksjoner kan aksessere minK og maxK for en node uten å l̊ase noden.

2.2.4 Pessimistisk samtidighetskontroll

Lu, Ng og Tian presenterer ogs̊a en samtidighetsalgoritme som l̊aser noder p̊a hvert niv̊a
i treet ved hjelp av lock coupling [13]. Algoritmen tar alts̊a med andre ord flere l̊aser enn
optimistisk samtidighetskontroll som kun l̊aser den avgrensende noden ved oppdaterings-
transaksjoner. Algoritmen tillater rotasjoner i treet samtidig som andre transaksjoner
gjør operasjoner i andre deler av treet.
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Søking

Man starter søket med å ta S-l̊as p̊a rotnoden. Man søker nedover i treet og bruker lock
coupling med S-l̊aser. Man velger venstre subtre dersom nøkkelen man søker etter er
mindre enn minK, høyre subtre dersom nøkkelen er større enn maxK, ellers er noden
man er i den avgrensende noden. Etter at søketransaksjoner har funnet den avgrensende
noden bruker de binærsøk til å finne den riktige nøkkelen. Til slutt l̊aser man opp den
avgrensende noden.

Oppdatering

Det antas at oppdatering av datatupler aldri fører til flytting av nøkler, alts̊a endres
nøkkeldelen aldri. Man finner den avgrensende noden som for søking. Det vil si at man
kun bruker S-l̊aser helt ned til den avgrensende noden. N̊ar man har funnet den avgren-
sende noden l̊aser man den opp og l̊aser den med X-l̊as før man bruker binærsøk for å
finne den riktige nøkkelen. Til slutt slipper man X-l̊asen og algoritmen terminerer.

Innsetting

Ved innsetting starter man søket ved å sette SIX-l̊as p̊a rotnoden. Rotnoden settes til
å være potensiell kritisk node. Kritisk node er den forfedrenoden som er nærmest den
avgrensende noden som har forskjell i høyde p̊a barntrærne p̊a 1. Man søker nedover
treet og l̊aser nodene med SIX-l̊aser uten å slippe forelderl̊asene. Dersom man kommer
til en ny node som har forskjell i høyde p̊a barntrærne p̊a 1 setter man denne noden
til ny potensiell kritisk node. Man slipper s̊a SIX-l̊asene p̊a alle noder utenom den nye
potensielle kritisk noden og dens forelder.

Dersom man finner den avgrensende noden og den ikke er helt full, oppgraderer man SIX-
l̊asen til en X-l̊as og man setter inn nøkkelen i noden. Man finner posisjon for nøkkelen
ved hjelp av binærsøk. Til slutt slippes alle l̊asene man holder.

Dersom den avgrensende noden er helt full, søker man etter den etterfølgende noden.
Man søker p̊a samme m̊ate som man søkte etter den avgrensende noden. Det vil si at man
kun holder SIX-l̊aser fra og med foreldernoden til den etterfølgende nodens kritiske node
og ned til den etterfølgende noden. I tillegg holder man l̊asen p̊a den avgrensende noden.
N̊ar man har funnet den etterfølgende noden oppgraderer man l̊asen p̊a den avgrensende
noden til X-l̊as før man oppgraderer l̊asen p̊a den etterfølgende noden. For å unng̊a
muligheter for vrangl̊as er det viktig at oppgraderingene skjer i denne rekkefølgen. Halen
til den avgrensende noden flyttes ned som løvnode under den etterfølgende noden. Til
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slutt setter man inn nøkkelen enten i den avgrensende noden eller i den nyinnsatte
løvnoden.

Dersom man satte inn en ny løvnode sjekker man balansen ved å følge stien fra den nye
løvnoden opp til den kritiske noden. For hver node p̊a stien sjekker man om forskjellen
i høyden p̊a de to subtrærne er større enn 1. Dersom den er det oppgraderer man SIX-
l̊asene fra foreldernoden til den kritiske noden og ned til noden man st̊ar i til X-l̊aser
før man roterer treet som beskrevet i [3]. Etter at man har utført èn rotasjon er treet
balansert. Til slutt slippes alle l̊aser og algoritmen terminerer.

Sletting

Ved sletting finner man den avgrensende noden som for innsetting. Dersom slettingen
ikke vil føre til underflyt oppgraderes l̊asen til X-l̊as i den avgrensende noden. Man finner
den riktige nøkkelen i den avgrensende noden ved hjelp av binærsøk og sletter den fra
noden, til slutt slippes alle l̊asene og algoritmen terminerer.

Dersom den avgrensende noden er en intern node og slettingen fører til underflyt, søker
man etter den foreg̊aende noden p̊a samme m̊ate som man søkte etter den etterfølgende
noden for innsetting. L̊asen p̊a den avgrensende noden holdes fremdeles. Alle SIX-l̊asene
fra den avgrensende noden eller fra foreldernoden til den foreg̊aende nodens kritiske node
oppgraderes til X-l̊aser. Den største nøkkelen i den foreg̊aende noden flyttes opp til den
avgrensende noden. Dersom den etterfølgende noden er en løvnode og flyttingen av en
nøkkel ut av noden gjør at den blir tom, slettes noden. Dersom den foreg̊aende noden er
en halv-løvnode og blir tom som følge av flyttingen av nøkkel, slettes den og erstattes i
treet av sin venstre barnnode. Til slutt balanseres treet som beskrevet i [3] og alle l̊aser
slippes.

Dersom den avgrensende noden er en halv-løvnode, og slettingen fører til at den blir
tom, erstattes den i treet av sin eneste barnnode. Dersom den avgrensende noden er en
løvnode, og innsettingen fører til at den blir tom, slettes den fra treet. Tilslutt sjekkes
balansen i treet for begge tilfellene som beskrevet i [3] og alle l̊aser slippes.

Oppgradering av l̊aser

I orginalartikkelen beskrives det ikke i detalj hvordan man oppgraderer SIX-l̊aser til X-
l̊aser. For å unng̊a vrangl̊as er det viktig, dersom man ønsker å oppgradere flere SIX-l̊aser
til X-l̊aser samtidig, å alltid oppgradere l̊asene l̊asene ovenfra og ned i treet. Dette kan
illustreres med følgende eksempel. Dersom en transaksjon skal oppgradere to l̊aser, L1

og L2, hvor L2 er lenger nede i treet enn L1, m̊a transaksjonen oppgradere T1 før T2.
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2.3 B-tre

B-trær [14] er en aksessmetode spesielt godt egnet for DRDB [3]. Årsaken til dette er
at de har f̊a niv̊aer og har høy forgreiningsfaktor. Den lave høyden fører til at man har
behov for å lese f̊a diskblokker ved traversering av treet da hver node ofte er lagret
som ei diskblokk i DRDB. For et B-tre med høyde 3 som er lagret i sin helhet p̊a disk,
trenger man kun å gjøre 3 diskaksesser for å finne et datatuppel. For MMDB er ikke
I/O den dominerende kostnadsfaktoren, følgelig er ikke nødvendigvis B-trær en like god
aksessmetode for MMDB. For grunnleggende gjennomgang av datastrukturen henvises
leseren til [14].

I dette prosjektet anvendes to samtidighetsalgoritmer for B-trær; ARIES/IM og B-trær
med forbikjøring. Disse algoritmene gjennomg̊as i henholdsvis delkapittel 2.3.2 og 2.3.3.
ARIES/IM tas med i denne rapporten p̊a grunn av dens støtte for gjenopprettingsme-
kanismene i ARIES [15]. B-tre med forbikjøring tas med fordi det er algoritmen som
ble benyttet i simuleringene til Lu, Ng og Tian i [7]. Den tas ogs̊a med fordi den kan
virke som en mer effektiv metode enn ARIES/IM, da den holder l̊asene kortere ved tra-
versering av treet. Den største forskjellen mellom de to algoritmene er at ARIES/IM
ved traversering bruker lock coupling, mens B-trær med forbikjøring kun holder èn l̊as
om gangen ved traversering. Dette fører til at de setter det samme antall l̊aser, men at
ARIES/IM holder l̊asene lenger enn B-trær med forbikjøring.

2.3.1 B-tre modifisert for samtidighetskontroll

Lehman og Yao modifiserer i [16] B*-trær3 til B-link-trær for å gjøre omorganiseringer og
nodesplitt mer effektivt i omgivelser hvor man bruker samtidighetskontroll. B-link-trær
anvendes i algoritmene som gjennomg̊as i delkapittel 2.3.2 og 2.3.3. Hovedforskjellen fra
B*-trær er at man i hver node har en peker til den høyre nabonoden p̊a samme niv̊a
i treet. P̊a hvert niv̊a i treet danner alts̊a de nye pekerne en lenket liste av noder som
starter i noden helt til venstre og slutter i noden helt til høyre som har en null-peker.
Den nye strukturen illustreres i figur 2.9a.

Hensikten med de nye pekerne er at man skal ha en ekstra metode for å n̊a noder i
tillegg til å kunne følge pekere nedover i treet og treffe noden direkte. N̊ar man splitter
en node p̊a grunn av overflyt, erstattes noden av to nye noder. Pekeren i den nye noden
med de minste nøkkelverdiene peker p̊a den nye noden med de største nøkkelverdiene.
Linken i noden med de største nøkkelverdiene peker p̊a den høyre nabonoden til den
gamle noden. Noden med de minste nøkkelverdiene plasseres p̊a samme fysiske adresse
som den gamle noden.

3B*-trær har lagret alle datatupler i løvnodene. I de interne nodene er det kun pekere til barnnoder.
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a)

b)

c)

Figur 2.9: a) B-link-tre med to niv̊aer. Rotnoden har to barnnoder. b) Venstre barnnode har
f̊att overflyt som følge av innsetting. Den har blitt splittet og de to nyopprettede
nodene er skravert. Det er enda ikke peker fra foreldernoden til den høyre noden. c)
Det er opprettet peker fra foreldernoden ogs̊a til den høyre noden.
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Et B-link-tre er gyldig selv om det har enkelte noder som kun kan n̊as gjennom høyrepe-
keren til nabonoden, det vil si at nodene ikke har noen foreldernode. For å oppn̊a bedre
responstid for transaksjoner er det mulig å utsette å lage peker i foreldernoden slik at
man samler opp flere slike operasjoner og utfører dem samtidig. Dersom man kommer til
en node hvor nøkkelverdien man søker etter er høyere enn den høyeste nøkkelverdien i
noden m̊a man følge høyrepekeren og sjekke hvorvidt noden er splittet. Figur 2.9b viser
to nyopprettede noder som følge av splitt av den venstre barnnoden i figur 2.9a. Figuren
viser at det enda ikke er opprettet peker til den ene noden i foreldernoden. I figur 2.9c
har peker fra foreldernoden til den siste nyopprettede noden ogs̊a blitt opprettet.

En annen fordel med B-link-trær er at man effektivt kan benytte dem til sekvensielle søk
ved å følge høyrepekerne i løvnodene.

2.3.2 ARIES/IM

C. Mohan introduserer i [17] ARIES/IM. Ved bruk av ARIES/IM holder hver transaksjon
maksimalt to nodel̊aser samtidig p̊a veg nedover i treet. Søking internt i hver node etter
barnnode eller datatuppel i løvnoder gjøres ved hjelp av binærsøk. I spesifikasjonen av
algoritmen i [17] l̊aser man ogs̊a selve datatuplene, dette tas det ikke hensyn til i denne
rapporten da man kun fokuserer p̊a samtidighetsalgoritmene for selve aksessmetodene.

Algoritmen bruker en trel̊as som transaksjoner som ønsker å splitte eller slette noder m̊a
l̊ase med X-l̊as. Søketransaksjoner trenger ikke å ta denne l̊asen. I tillegg har hver node
to ekstra bits, Delete Bit og SM Bit. SM Bit settes til 1 i hver node som har blitt
p̊avirket av splitting eller sletting av noder. Hensikten med SM Bit er å advare andre
transaksjoner som ønsker å gjøre innsettinger eller slettinger slik at de ikke for eksempel
setter inn en nøkkel i feil node.

Søking

Ved søking anvender ARIES/IM lock cupling med S-l̊aser p̊a veg nedover i treet, det
vil si at man beholder l̊asen p̊a foreldernoden inntil man har f̊att l̊asen p̊a barnnoden.
Dersom man har kommet til en løvnode og den ikke har noen datatupler med nøkkel
større enn eller lik nøkkelen man søker etter følger man pekeren til den høyre nabonoden
og l̊aser den ned S-l̊as uten å slippe l̊asen i den første løvnoden man kom til. Dersom den
høyre pekeren er en null-peker terminerer algoritmen. Man søker etter nøkkelen i den
riktige noden. Til slutt slippes l̊asene man holder p̊a løvnoder.
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Innsetting

Ved innsetting finner man løvnoden man skal sette inn datatuplet i. Man anvender lock
coupling med S-l̊aser p̊a veg nedover treet og setter X-l̊as p̊a løvnoden. Dersom løvnoden
ikke er full sjekker man om SM Bit eller Delete Bit er 1. Dersom de er det setter
man S-l̊as p̊a trel̊asen og setter SM Bit og Delete Bit til 0. Trel̊asen slippes og dersom
nøkkelen man ønsker å sette inn er mindre enn eller lik den største nøkkelen setter man
inn nøkkelen, l̊aser opp noden og terminerer.

Dersom nøkkelen man skal sette inn er større enn den største nøkkelen i løvnoden følger
man pekeren til den høyre nabonoden og l̊aser den med en X-l̊as. Dersom det er plass i
den nye noden settes den inn i noden, man slipper l̊asene og man terminerer.

Dersom det ikke er plass til å sette inn nøkkelen i løvnoden m̊a man splitte noden.
Man l̊aser trel̊asen med X-l̊as splitter noden som beskrevet i delkapittel 2.3.1 og setter
SM Bit til 1 i noden. Man slipper nodel̊aser og gjør nødvendige endringer høyere opp
i treet og setter SM Bit i nodene man endrer til 1. Etter at man har gjort nødvendige
endringer oppe i treet setter man SM Bit i de berørte nodene til 0. Man setter s̊a inn
nøkkelen i riktig node og slipper nodel̊asen og tre-l̊asen.

Sletting

Ved sletting finner man løvnoden hvor man skal slette nøkkelen fra ved hjelp av lock
coupling med S-l̊aser og l̊aser løvnoden med X-l̊as. Dersom løvnoden har SM Bit satt til
1, l̊aser man trel̊asen med S-l̊as. Man setter s̊a SM Bit til 0 i noden og setter Delete Bit
til 1 i noden, man l̊aser s̊a opp foreldernoden. Dersom sletting av nøkkel ikke fører til
underflyt og nøkkelen er den største eller den minste i noden l̊aser man treet med S-l̊as.
Man setter s̊a Delete Bit til 0. Til slutt sletter man uansett nøkkelen og l̊aser opp noden
og trel̊asen.

Dersom slettingen av nøkkel fører til at en løvnode blir tom og m̊a slettes l̊aser man
trel̊asen med X-l̊as og l̊aser opp forelderl̊asen. Man sletter s̊a nøkkelen og løvnoden, man
justerer høyrepekere slik at de passer den nye strukturen. Man slipper s̊a alle nodel̊aser.
Man propagerer s̊a endringer oppover i treet og setter SM Bit til 1 i alle berørte noder.
Til slutt setter man SM Bit til 0 i alle noder og l̊aser opp trel̊asen.
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2.3.3 B-trær med forbikjøring

B-trær med forbikjøring ble introdusert av Yehoshua Sagiv i [18]. Algoritmen er utviklet
for bruk i DRDB og gjør noen antakelser som neppe er gyldige i MMDB. Ved bruk av
indeksen m̊a transaksjoner gjøre lokale kopier i eget minneomr̊ade av nodene de besøker.
Det vil si at n̊ar en søketransaksjon besøker en node, m̊a den først lese noden inn i eget
minneomr̊ade før den kan søke etter riktig barnpeker. Dersom en transaksjon skal endre
p̊a en node, m̊a den først lese inn noden før den gjør endringene i eget minneomr̊ade.
Til slutt skrives noden tilbake til disk. Algoritmen forutsetter at operasjonene lesing
og skriving av noder er atomiske [16]. P̊a grunn av denne antakelsen trenger ikke lese-
transaksjoner å sette noen l̊aser i treet, og transaksjoner som fører til at noder forandres
trenger bare å sette l̊aser p̊a noder som de faktisk endrer p̊a.

Ved bruk av MMDB vil man ikke kunne f̊a noen garanti for at operasjonene lesing og
skriving er atomiske uten å anvende en form for synkroniseringsprimitiv. Dersom man
ikke l̊aser andre noder enn de man endrer p̊a, kan man f̊a inkonsistens i indeksen. For
eksempel kan transaksjoner n̊ar som helst bli avbrutt mens de leser inn en node til eget
minneomr̊ade, i mellomtiden kan andre transaksjoner ha endret p̊a noden som ble lest.
I tillegg kan bruk av maskiner med flere prosessorer føre til at en lesetransaksjon leser
en node samtidig som en annen transaksjon skriver noden. Med andre ord m̊a det gjøres
endringer p̊a algoritmen for at den alltid skal gi konsistens i indeksene. Alle transaksjoner
som skal lese en node m̊a derfor l̊ase den med S-l̊as. I denne rapporten antas det ogs̊a at
transaksjonene gjør endringer direkte p̊a noden og ikke har kopi i eget minneomr̊ade.

Søking

Ved søking starter algoritmen i rotnoden. Man l̊aser noden med S-l̊as og bruker binærsøk
for å finne riktig barnnode før man slipper l̊asen. Slik fortsetter algoritmen til man har
kommet til en løvnode. Dersom nøkkelen man søker etter er større enn den største
nøkkelen i løvnoden følges høyrepekeren til nabonoden. Til slutt finner man den riktige
nøkkelen ved hjelp av binærsøk i den riktige løvnoden.

Innsetting

Ved innsetting søker man seg til den riktige løvnoden nesten som for søking. Den eneste
forskjellen er at man lagrer pekere til alle noder man har besøkt p̊a veg nedover i treet.
N̊ar man har kommet til løvnoden l̊ases denne med X-l̊as. Dersom det er plass til nøkkelen
i løvnoden setter man den inn og l̊aser opp noden. Viss det ikke er plass nøkkelen i den
opprinnelige noden, A, opprettes det en ny løvnode, B. Høyrepekeren i B peker til
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samme node som A opprinnelig pekte til, og høyrepekeren i A settes til å peke til B. De
opprinnelige nøklene i A fordeles mellom A og B og nøkkelen settes inn i riktig node.
L̊asen p̊a noden slippes. Dersom innsettingen førte til nodesplitt følger man de lagrede
pekerne oppover i treet og setter inn pekere til eventelle nyopprettede barnnoder.

Sletting

Ved sletting finner man den riktige noden som for søking. Man X-l̊aser løvnoden og
finner den riktige nøkkelen ved binærsøk. Nøkkelen slettes og l̊asen p̊a løvnoden slippes
og algoritmen avsluttes.

Denne algoritmen for sletting kan føre til at enkelte noder har underflyt. I [18] spesifiseres
derfor ogs̊a en komprimeringsprosess som kan kjøres samtidig som vanlige at vanlige
transaksjoner beynytter treet. Hensikten med prosessen er å omorganisere indeksen slik
at ingen noder lenger har underflyt. Komprimeringsprosessen spesifiseres ikke nærmere
her, og leseren henvises derfor til [18].

2.4 Modifisert T-tre

T-treets struktur gjør at størsteparten av alle transaksjoner har sin avgrensende node
p̊a et av de aller nederste niv̊aene. Det nederste niv̊aet har plass til like mange nøkler
som alle de andre niv̊aene til sammen. For hvert niv̊a man besøker i et T-tre m̊a man
gjøre èn eller to nøkkelsammenlikninger. Da T-trær oftest er veldig høye fører dette til
at man m̊a gjøre mange nøkkelsammenlikninger p̊a vei nedover i treet. Motivert av dette
ble det i [8] introdusert en ny indekstype; modifisert T-tre.

Modifiserte T-trær har en noe annen struktur enn ordinære T-trær. For det første lagrer
ikke de interne nodene vanlige nøkler, de lagrer kun èn nøkkelverdi som brukes i traver-
seringen av treet. Dette fører til at man for hvert niv̊a i treet m̊a gjøre èn sammenlikning
mindre og at treet blir ett niv̊a høyere. Kostnaden ved at treet blir ett niv̊a høyere ved
traversering spares inn gjennom at man kun gjør èn sammenlikning for hver node. Figur
2.10 viser et modifisert T-tre. Man ser at internnodene kun inneholder èn nøkkelverdi
og pekere til to barnnoder. Løvnoder lagrer nøkler p̊a samme m̊ate som noder i T-trær,
det vil si med den minste nøkkelverdien lengst til venstre og størst nøkkelverdi lengst til
høyre.

Modifisert T-tre er som vanlige T-trær balanserte, men det har kun løvnoder og interne
noder, alts̊a ingen halv-løvnoder. Et modifisert T-tre er balansert dersom man i alle
interne noder har forskjell i høyde p̊a subtrærne p̊a maksimalt 1. Dersom innsetting
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Figur 2.10: Modifisert T-tre.

fører til at treet blir ubalansert m̊a man utføre rotasjoner. Nøkkelen i de interne nodene
brukes ved traversering av treet. Dersom nøkkelen man søker etter har mindre eller lik
verdi enn nøkkelen i den interne noden følger man den venstre pekeren, ellers følger man
den høyre pekeren.

For å gjøre algoritmen mindre sensitiv for hyppige omorganiseringer hvor hele treet er l̊ast
foresl̊as her en endring fra orginalstrukturen. Hver løvnode kan, som noder i T-trær med
samtidighetskontroll, ha en halenode. Dersom en løvnode blir full som følge av innsetting,
opprettes det en halenode som lenkes til orginalnoden. Nøklene i halenoden er større enn
alle nøklene i den orginale noden. Dersom b̊ade den orginale noden og den tilhørende
halenoden er fulle sier man at noden er helt full. Man vedlikeholder ogs̊a pekersamlingene
New Node Pool (NNP ), Deallocated Node Pool (DNP ) og Empty Node Pool (ENP )
som har samme betydning som for T-tre med optimistisk samtidighetskontroll beskrevet
i delkapittel 2.2.2.

2.4.1 Algoritmer

Algoritmene for bruk av treet likner p̊a algoritmene for optimistisk samtidighetskontroll
med delvis l̊asing. Det vil si at man har variablene count og fixing som er beskyttet
av en semafor eller mutex. Hver transaksjon setter kun èn nodel̊as, og l̊asing av hele
treet som følge av omorganisering skjer relativt sjelden p̊a grunn av halenodene. Alle
transaksjonene m̊a ha tilgang til variablene count og fixing som er beskyttet av en
semafor eller mutex b̊ade ved algoritmens start og slutt. Alle søkene i et modifisert T-tre
ender i en løvnode.
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Søking

Ved søking i modifisert T-tre tar man først semaforen sjekker om fixing er satt til true.
Dersom den er det slipper transaksjonen semaforen og venter. Hvis ikke inkrementerer
man count og slipper mutexen.

Man søker s̊a nedover i treet i de interne nodene. Dersom nøkkelen man søker etter er
mindre enn eller lik nøkkelen i den interne noden man st̊ar i, søker man videre i det
venstre subtreet, hvis ikke søker man i det høyre subtreet. N̊ar man n̊ar en løvnode l̊aser
man den med S-l̊as og finner den riktige nøkkelen ved hjelp av binærsøk. Til slutt tar
man mutexen, dekrementerer count og slipper mutexen.

Oppdatering

Oppdatering forg̊ar p̊a nesten helt lik som m̊ate som søking s̊a lenge oppdateringen ikke
fører til flytting av data. Man finner den riktige løvnoden som for søking, men l̊aser den
med X-l̊as og finner nøkkelen med binærsøk. Til slutt dekrementeres count.

Innsetting

Ved innsetting finner man den riktige løvnoden som for søking, men man l̊aser noden
med X-l̊as. Dersom noden ikke er helt full, bruker man binærsøk og finner riktig sted
for den nye nøkkelen og setter den inn. Dersom innsettingen fører til at en ny halenode
opprettes lagres peker til den i NNP . Til slutt dekrementerer man count.

Dersom noden er helt full slipper man nodel̊asen. Man tar s̊a mutexen, dekremeneterer
count og dersom fixing er false setter man den til true og venter til count blir 0. N̊ar
den blir det er det ingen andre som utfører operasjoner p̊a treet og man starter omor-
ganiseringsalgoritmen. Til slutt restartes innsettingsalgoritmen for å sett inn nøkkelen i
riktig node.

Sletting

Ved sletting finner man den riktige løvnoden som for søking, men man l̊aser noden
med X-l̊as. Man finner nøkkelen som skal slettes ved hjelp av binærsøk i noden og i
en eventuell halenode og sletter den. Dersom slettingen fører til at halenoden blir tom,
lagres det peker til den i DNP . Dersom slettingen fører til at den vanlige noden blir
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tom lagres det peker til den i ENP . Til slutt tar man mutexen, dekrementerer count og
slipper mutexen.

Omorganisering

Ved omorganisering g̊ar man gjennom alle halenodene i NNP og forsøker å sl̊a dem
sammen med deres tilhørende opprinnelige noder. Dersom det er mulig, slettes halenoden,
hvis ikke erstattes nodene av en intern node i treet med nøkkelverdi lik den største
nøkkelverdien i den opprinnelige noden. Den venstre barnnoden til den nye interne noden
er den opprinnelige noden, mens den høyre barnnoden er halenoden. Dette illustreres i
figur 2.11. Etter å ha gjort dette sjekkes treet for balanse og utfører eventuelle rotasjoner
som beskrevet i [3].

4 5 7 11 13

7

4 5 7 11 13

Figur 2.11: Til venstre ser man en løvnode med tilhørende halenode. Under omorganisering
erstattes de i treet av nodene til høyre.

Alle tomme løvnoder i ENP slettes fra treet og foreldernoden erstattes med nabonoden.
Man sjekker s̊a treet for balanse og utfører eventuelle rotasjoner. Alle tomme halenoder
i DNP slettes. Til slutt slettes alle pekerne i NNP , DNP og ENP .
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Kapittel 3

Relatert forskning

Forskningen som er publisert om ytelsen til ulike aksessmetoder for main memory data-
baser (MMDB) gir ingen entydige svar p̊a hvilke aksessmetoder som er best. Faktorer som
virker inn p̊a resultatene fra de ulike ytelsesm̊alingene er blant annet hvorvidt man skal
ta hensyn til samtidighetskontroll, om man tar hensyn til hurtigminnebom og hvorvidt
aksessmetodene er indekssekvensielle.

I dette kapitlet presenteres noen av forskningsresultatene. I delkapittel 3.1 presenteres
resultater fra forskningen som ikke tar hensyn til samtidighetskontroll, mens i delkapittel
3.2 presenteres og vurderes resultater fra forskningen som tar hensyn til samtidighetskon-
troll. Resultatene til Lu, Ng og Tian i [7] gjennomg̊as spesielt nøye og det vises hvorfor
resultatene fra denne artiklene ikke kan etterprøves direkte. I delkapittel 3.3 diskuteres
resultater fra forskning som omhandler effekten av ytelsesforskjellen mellom hurtigminne
og primærminne p̊a aksessmetoder for MMDB.

Dette prosjektet fokuserer p̊a indekssekvensielle aksessmetoder, det vil si aksessmeto-
der som støtter omr̊adesøk. Hashbaserte aksessmetoder kan gi meget god ytelse dersom
støtte for omr̊adesøk ikke er nødvendig. Eksempler p̊a hashbaserte aksessmetoder for
MMDB er fast search multi-directory hashing (FSMH) og og controlled search multi-
directory hashing (CSMH) [19]. I tillegg har extendible hashing blitt utvidet for å støtte
samtidighetskontroll i MMDB [20].

3.1 Aksessmetoder med samtidighet

Lehman og Carey introduserte og sammenliknet i [3] T-trær med en rekke andre ek-
sisterende aksessmetoder for bruk i MMDB. De sammenliknet b̊ade med hashbaserte

27
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metoder og indekssekvensielle metoder. De hashbaserte metodene kom klart best ut for
alle operasjonstyper som ikke var avhengige av omr̊adesøk. Da dette prosjektet tar for
seg indekssekvensielle aksessmetoder, det vil si indekser som støtter omr̊adesøk, vil re-
sultatene for de hashbaserte metodene ikke bli videre kommentert.

Ytelsen til B-tre, T-tre og AVL-tre ble sammenliknet. Testene som ble utført p̊a aksess-
metodene som er relevante i dette prosjetet er søking, innsetting, sletting og en miks av
operasjonene. For søking yter AVL-trær best, noe bedre enn T-trær. Årsaken til dette
er at man ved hjelp av AVL-treet søker seg helt fram til nøkkelen ved hjelp av pekere,
mens med T-treet anvender et kostbart binærsøk i den avgrensende noden. B-trær er
den d̊arligste metoden p̊a grunn av at den bruker binærsøk i alle noder man besøker.

For innsetting yter T-trær best av metodene. AVL-trær og B-trær yter relativt likt og
er ca 50% d̊arligere enn T-trær. Årsaken til at T-treet yter klart best for innsetting er
at metoden har god søkeytelse og innsettingen fører sjelden til rotasjon. Ved overflyt
av noder slipper man å splitte noder1, noe som fører til sjeldnere rotasjoner. AVL-trær
har god søkeytelse, men er ineffektive ved innsetting p̊a grunn av at de utfører mange
minneallokasjoner samt at de utfører hyppige rotasjoner i treet. B-treet tar igjen den
d̊arlige søkeytelsen ved at den utfører f̊a minneallokasjoner og sjeldne nodesplitter ved
innsetting. For sletting yter T-treet best av metodene foran B-tær og AVL-trær.

Ved en miks av de ulike operasjonstypene med 60% søking, 20% innsetting og 20% slet-
ting yter T-trær best p̊a grunn av at de har b̊ade gode søke- og oppdateringsegenskaper.
AVL-trær yter noe bedre enn B-trær p̊a grunn av den klart bedre søkeytelsen. Lehman
og Carey anbefaler å bruke T-trær som aksessmetode for MMDB n̊ar man trenger støtte
for omr̊adesøk.

3.2 Aksessmetoder uten samtidighet

Gottemukkala og Lehman [10] undersøker hvordan man kan forbedre ytelsen i aksessme-
todene for main memory-versjonen av Starburst2. Starburst bruker T-trær som aksessme-
tode. Man fant ut at l̊asing ved bruk av indekser stod for opp til 40% av utførelsestiden,
og som en følge av dette vurderes det hvorvidt det kan være lurt å bare bruke èn l̊as for
indekser; en indeksl̊as som l̊aser hele tabellen. En årsak til at dette skal være attraktivt
er at sjansen for at man f̊ar tidsavbrudd i prosessoren mens man er i indeksen er liten
siden man ikke bruker I/O. Man beregnet analytisk at dersom man bruker indeksl̊aser
blir ikke samtidigheten i databasesystemet som helhet vesentlig redusert ved maskiner

1Innsettingsalgoritmen for T-trær uten samtidighetskontroll splitter ikke noder, den flytter bare nøkler
nedover i treet.

2Starburst var en databaseprototyp for forskning p̊a nye databasekonsepter utviklet ved IBM Almaden
Research Center. Starburst kunne kjøre som en ren main memory database
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med flere prosessorer, samtidig som ytelsen for hver operasjon blir 35% bedre.

Lu, Ng og Tian presenterer i [7] resultater fra simulering av B-tre og T-tre med samti-
dighetskontroll. De sammenliknet T-tre med optimistisk samtidighetskontroll, T-tre med
pessimistisk samtidighetskontroll og B-tre med forbikjøring. Resultatene viser at den re-
lative ytelsen til B-tre og T-tre med samtidighetskontroll ikke er den samme som uten
samtidighetskontroll. T-tre med pessimistisk samtidighetskontroll hadde klart d̊arligst
ytelse. Faktisk var den mange ganger s̊a tidkrevende som de to andre algoritmene. B-tre
med forbikjøring hadde noe bedre ytelse enn T-tre med optimistisk samtidighetskontroll.
Forutsetningene for resultatene i [7] virker noe mangelfullt dokumentert og resultatene
presenteres p̊a en m̊ate som ikke avdekker hvorvidt en algoritme tillater høy grad av
samtidighet.

Simuleringene som ble utført i [7] bygget p̊a microbenchmarking av operasjonene proses-
soren utfører i sammenheng med algoritmene. Hensikten til microbenchmarkingen var
å avdekke tidsforbruket til hver operasjon. Resultatene fra microbenchmarkingen viste
at bruk av synkroniseringsmekanismer, alts̊a semaforer, var den klart dominerende kost-
nadsfaktoren. Faktisk var disse operasjonene nesten tre størrelsesordener mer tidkrevende
enn de andre operasjonene, for eksempel sammenlikning eller aritmetiske operasjoner.
Selve utførelsen av microbenchmarkingen er tilnærmet udokumentert og det blir ikke
sagt noe om hvilke typer semaforer som anvendes.

Simuleringsmodellen som blir brukt i [7] har en rekke terminaler som sender forespørsler
til systemet. Systemet har èn prosessor som er schedulert etter round robin-prinsippet.
Det vil si at hver prosess f̊ar bruke prosessoren i et forh̊andsbestemt tidsintervall, n̊ar
tidsintervallet er brukt opp blir prosessen plassert i kø for å f̊a tilgang til prosessoren
igjen. Enkelte av parametrene i simuleringsmodellen er tildels mangelfullt dokumentert.
Det blir ikke oppgitt hvor mange terminaler som sender forespørsler til systemet, eller
hvor lang tenketid hver terminal har før den sender en ny forespørsel etter å ha f̊att svar
p̊a den forrige. Dette er viktige parametre da det er ønskelig å vite hvor mange trans-
aksjoner som er i systemet samtidig. Dersom det er mange transaksjoner samtidig er
sannsynligheten for ressurskonflikter større, noe som kan f̊a innvirkning p̊a responstide-
ne til transaksjonene i simuleringen. Det blir heller ikke oppgitt hvor lange de forh̊ands-
bestemte tidsintervallene prosesser f̊ar bruke prosessoren er. Dersom tidsintervallet er
veldig langt kan operasjonene gjøre seg ferdig i indeksen p̊a det første intervallet. Dette
vil føre til at man i praksis ikke har noen samtidighet og at alle operasjonene blir seria-
lisert. Dersom intervallet er kort kan flere operasjoner være tilstede i indeksen samtidig
og sjansen for ressurskonflikter er tilstede.

I presentasjonen av resultatene fra ytelsesm̊alingene til Lu, Ng og Tian i [7] presenteres
kun den totale tiden det tar å utføre et bestemt antall transaksjoner. Denne presenta-
sjonsformen gir i praksis samme informasjon som systemets throughput, eller transak-
sjoner per sekund (TPS). Dersom man for eksempel ved en simulering kjører en halv
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million transaksjoner p̊a 10 sekunder, tilsvarer dette throughput p̊a 50.000 TPS. Denne
presentasjonsformen sier ingenting om responstiden til transaksjonene. To systemer kan
ha identisk throughput, men samtidig ha svært forskjellig responstid. For eksempel kan
en aksessmetode som kun tillater èn samtidig transaksjon gi throughput p̊a 50.000 TPS
og gjennomsnittlig responstid, R1, p̊a

R1 =
1

50.000
= 0, 00002s,

mens en annen aksessmetode som ogs̊a har throughput p̊a 50.000 TPS, men tillater 100
samtidige transaksjoner kan gi en gjennomsnittlig responstid, R2 p̊a

R2 = 100 · R1 = 0, 002s.

Med andre ord er denne fremstillingsformen noe mangelfull. En aksessmetode kan gi god
througput, men samtidig gi transaksjoner d̊arlig responstid.

I simuleringsmodellen som ble brukt i [7] var det bare èn prosessor i systemet. N̊ar
det bare er èn prosessor i systemet er den totale tiden det tar å utføre et bestemt
antall transaksjoner, alts̊a throughputen, uavhengig av hvor mange transaksjoner man
har samtidig i indeksen. At transaksjoner m̊a vente lenge p̊a l̊aser i treet, eller av andre
grunner blir avbrutt til fordel for andre transaksjoner har ingenting å si p̊a throughputen,
s̊a lenge prosessoren hele tiden har arbeid å gjøre. Dette illustreres i figur 3.1 og 3.2 hvor
tre transaksjoner utfører operasjoner i en indeks med og uten samtidighet. I figur 3.1
har man ikke samtidighet i indeksen, her har alle transaksjonene responstid p̊a 6000
nanosekunder. I figur 3.2 har man samtidighet i indeksen og alle transaksjonene blir
avbrutt etter å ha brukt prosessoren i 2000 nanosekunder. Her har indeksen samme
throuhput som transaksjonene i figur 3.1, men transaksjonene har en responstid p̊a
14000 nanosekunder. Med andre sier fremstillingen i [7] ikke noe om hvor godt hver
enkelt transaksjon yter med tanke p̊a responstid. Man f̊ar da heller ikke avdekket hvor
stor grad av samtidighet de ulike metodene tillater.

For å m̊ale ytelsen til de tre algoritmene i [7] utføres en halv million transaksjoner. Si-
muleringene utføres en rekke ganger med forskjellig oppdateringsandel. Det vil si at man
varierer andelen innsetting og sletting fra ingen oppdatering (kun søking) til bare oppda-
tering (ingen søking). Den totale tiden for å utføre alle transaksjoner for hver simulering,
alts̊a througput, registreres. Den totale tiden for T-tre med pessimistisk samtidighets-
kontroll varierer fra 136.6 sekunder for ingen oppdatering til 140.4 sekunder for bare
oppdatering. For T-tre med optimistisk samtidighetskontroll varierer den totale tiden
fra 10.8 til 19.6 sekunder, mens for B-tre varierer den fra 2.2 til 11.3 sekunder. Til tross
for at T-tre med pessimistisk samtidighetskontroll er klart underlegen ser man at den
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Figur 3.1: Transaksjonene T1, T2 og T3 i en indeks uten samtidighet. Alle transaksjonene har
responstid p̊a 6000 nanosekunder.
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Figur 3.2: Transaksjonene T1, T2 og T3 i en indeks med samtidighet. Alle transaksjonene har
responstid p̊a 14000 nanosekunder.
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totale tiden varierer relativt lite. Simuleringen tar bare litt under 4 sekunder lenger tid
med bare oppdatering enn med bare søking. Man kan forvente at dersom transaksjonenes
responstid hadde blitt m̊alt ville denne blitt langt høyere ved bare oppdatering enn ved
bare søking. Årsaken til dette er at alle oppdateringsoperasjonene l̊aser rotnoden med
SIX-l̊as helt til man har funnet en kritisk node lenger nede i treet, i mellomtiden m̊a alle
andre transaksjoner som vil bruke rotnoden vente. Siden man bare har èn prosessor vil
ikke dette gi utslag p̊a througputen. T-tre med optimistisk samtidighetskontroll bruker
nesten dobbelt s̊a lang tid med bare oppdatering som den gjør med bare søking. Det ar-
gumenteres for at noe av årsaken til dette er at l̊asingen av hele treet ved overflyt fører til
nedsatt samtidighet. Som vist vil ikke nedsatt samtidighet ha noe å si p̊a throughputen
med bare èn prosessor. Det blir ikke gitt noen forklaring p̊a hvorfor B-tre med forbikjø-
ring bruker nesten 5 ganger s̊a lang tid med bare oppdatering enn med bare søking. En
mulig årsak til dette kan være at man har implementert B-trær med forbikjøring som
beskrevet i orginalartikkelen [18], det vil si uten å sette l̊aser p̊a noder man bare leser.
Som vist i delkapittel 2.3.3 fører bruk av denne algoritmen ikke alltid til konsistente
indekser i MMDB.

Videre utføres simuleringene med varierende totalt antall operasjoner fra 0.1 til 1 millio-
ner operasjoner. Man har 80% søking, 10% innsetting og 10% sletting. Ogs̊a her m̊aler
man den totale tiden som brukes for å utføre alle operasjonene, alts̊a througput. Resul-
tatene fra disse simuleringene viser at det totale tidsforbruket stiger lineært og ved 1
million operasjoner bruker alle algoritmene tilnærmet nøyaktig 10 ganger s̊a lang tid som
ved 0.1 million operasjoner. Dette resultatet er som ventet, da det er ganske naturlig at
10 ganger flere operasjoner bruker 10 ganger s̊a lang tid. S̊a lenge man ikke varierer noen
andre parametre vil ikke througputen endres ved at terminalene utfører flere operasjoner
totalt. Å variere det toalte antallet operasjoner, kan virke noe unødvendig, da man ikke
avdekker noe nytt aspekt ved algoritmene.

I [7] konkluderes det med at B-tre yter bedre enn T-tre med samtidighetskontroll. Det
konkluderes ogs̊a med at p̊a grunn av den høye kostnaden knyttet til bruk av semaforer vil
algoritmene som setter flest l̊aser yte d̊arligst. Det tas alts̊a ikke hensyn til hvor effektivt
algoritmene bruker l̊asene, det vil si om l̊asestrategien fører til at man f̊ar flaskehalser
i indeksene som gjør at transaksjoner m̊a vente lenge for å f̊a tilgang til ressurser. En
mulig årsak til dette kan være at man i artikkelen kun har hatt fokus p̊a throughput,
og ikke responstid. Man har derfor ikke hatt mulighet til å avdekke hvorvidt nedsatt
samtidighet fører til høyere responstid.
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3.3 Hurtigminneoppmerksomme aksessmetoder

Da Lehman og Carey introduserte og m̊alte ytelsen til T-trær i [3] førte ikke hurtig-
minnebom3 til store tidstap. Siden artikkelen ble publisert i 1986 har prosessorytelsen
økt med cirka 60% per år, mens minneytelsen har økt med cirka 10% per år. Dette har
ført til at den relative kostnaden for hurtigminnebom har økt med to størrelsesordener
siden 1986.

Man kan sammenlikne optimaliseringen av indekser for god utnyttelse av hurtigminne
med optimaliseringen av indekser for disk. For disk er det vanlig å lagre deler av indeksen i
minne for å unng̊a flere diskaksesser enn nødvendig. For hurtigminne er ikke tidstapet like
stort ved bom som for indekser lagret p̊a disk, men det fører til vesentlige ytelsestap. Ved
bruk av disk kan man selv kontrollere hvilke diskblokker man skal lagre i minne for hurtig
aksess. Dette er ikke mulig for hurtigminne; hurtigminnet administreres av hardware og
databasesystemet har derfor ikke direkte kontroll over hvilke minneomr̊ader som er lagret
i hurtigminnet.

Aksessmetoder som nyttiggjør hurtigminne p̊a en god m̊ate, det vil si minimaliserer an-
tall hurtigminnebom, kalles hurtigminneoppmerksomme. I hurtigminneoppmerksomme
aksessmetoder bør man ha s̊a stor tetthet som mulig av data man har bruk for i de
innhentede hurtigminnelinjene. Dersom man man bare gjør nytte av en liten del av hur-
tigminnelinjene vil man m̊atte hente inn flere hurtigminnelinjer fra primærminnet, og
man f̊ar følgelig flere kostbare hurtigminnebom. Nodene i T-trær inneholder mange pe-
kere, men bare to av dem er til barnnoder og kan derfor anvendes under traverseringen
av treet. De andre pekerne er datapekere som kun brukes i binærsøket i den avgrensende
noden. Man bruker derfor bare en liten del av dataene som ligger lagret i hurtigminne.
Nodene i B-trær derimot har pekere til mange barnnoder og man kan derfor gjøre nytte
av de innhentede dataene i langt større grad enn for T-trær. Ytelsesm̊alingene til Rao og
Ross i [9] bekrefter at B-trær er mer hurtigminneoppmerksom enn T-trær. De har testet
trærne i en omgivelse med bare søketransaksjoner uten samtidighetskontroll. Ved store
indekser bruker B-treet cirka 30% kortere tid enn T-treet.

Rao og Ross har ogs̊a introdusert to nye aksessmetoder: Cache Sensitive Search Trees
(CSS-trær) [9] og Cache Sensitive B+-trær (CSB+-trær) [21]. CSS-trær har karakteris-
tikker som gjør det attraktivt for bruk ved datavarehusomgivelser, det vil si at det støtter
hurtig leseaksess og yter godt under periodiske gjenoppbygninger av treet. Ved bruk av
CSS-trær ligger alle dataene lagret i sortert rekkefølge i en tabell i minne. CSS-treet

3Hurtigminne eller cache er et lite og raskt SRAM-minne som inneholder de senest brukte data i
primærminnnet. Programmereren har ingen direkte kontroll over innholdet i hurtigminnet. N̊ar man skal
bruke data lagret i primærminne sjekker man først om man har lagret kopi av den i hurtigminne. I s̊a fal
har man hurtigminnetreff og man bruke denne kopien uten å m̊atte g̊a til primærminnet. Dersom man
ikke har det m̊a man hente dataene i primærminnet, dette kalles hurtigminnebom og fører til ytelsestap.
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brukes for å søke i tabellen p̊a en mer effektiv m̊ate enn ved binærsøk4. Alle nodene i
et CSS-trær inneholder et forh̊andsbestemt antall nøkler, m. Man velger m slik at no-
dene akkurat passer i en hurtigminnelinje slik at søk i hver node fører til maksimalt èn
hurtigminnebom. Man kan kalkulere adressen til barnnodene slik at man slipper å lagre
pekere, p̊a denne m̊aten f̊ar man plass til flere nøkler i hver node.

Da CSS-trær kun er til bruk under omgivelser hvor databasen er statisk og kun oppda-
teres batchvis har Rao og Ross utviklet CSB+-trær for å støtte databaser med behov
for hyppige oppdateringer. CSB+-treet er avledet fra B+-treet og likner derfor mye p̊a
denne strukturen. Hovedforskjellen fra B+-trær er at nodene ikke lagrer pekere til alle
barnnodene eksplisitt, de lagrer istedet bare peker til den første barnnoden, alts̊a barn-
noden lengst til venstre. Alle barnnodene ligger lagret etter hverandre i en tabell og man
kan n̊a noder ved hjelp av en offset i tabellen fra den første noden. Barnnodene til en
node ligger alltid lagret etter hverandre, og kalles en nodegruppe. Figur 3.3 illustrerer
dette. Hensikten med bare å lagre peker til den første barnnoden er at man sparer plass
i noden og dermed f̊ar plass til flere nøkler. Dette vil føre til færre hurtigminnebommer.
Ved innsetting av nøkler kan det bli nødvendig med splitting av noder. Nodesplitt gjøres
slik at nodene i nodegrupper alltid er lagret etter hverandre.

17

7 27

1 4 13 25 29 37

Figur 3.3: CSB+-tre. De stiplede boksene illustrerer nodegrupper.

Ytelsesm̊alinger utført i [9] viser at CSS-trær har bedre ytelse enn B+-trær i omgivelser
med bare søketransaksjoner. T-trær har klart d̊arligst ytelse p̊a grunn av den d̊arlige
utnyttelsen av hurtigminnelinjer. Det viser seg at B+-trær har 50% flere hurtigminnebom
enn CSS-trær. I [21] vises det at i omgivelser med oppdatering yter CSB+-træt langt
bedre enn B+-trær, og det anbefales at i fremtidige implementasjoner av main memory
databaser bør man vurdere å bruke CSB+-trær som aksessmetode.

CSS-trær og CSB+ ble studert uten hensyn til samtidighet. I [22] studeres hurtigminne-

4Binærsøk er ikke hurtigminneoppmerksomt.
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oppmersomme aksessmetoder som støtter samtidighet i multiprosessoromgivelser. Et
viktig aspekt i dette studiet var å minimere behovet for invalidering av hurtigminne
i de ulike prosessorene. Man introduserer samtidighetsalgoritmen Optimistic, Latch-Free
Index Traversal (OLFIT) som er en optimistisk metode som traverserer treet uten å
l̊ase noen noder. Oppdateringstransaksjoner l̊aser kun løvnoder, og l̊aser oppover i treet
dersom oppdateringen fører til nodesplitt eller sletting av noder. For å gjøre traverse-
ringen av treet uten l̊aser sikker har hver node et versjonsnummer. Transaksjoner som
l̊aser noden inkrementerer versjonsnummeret mens den holder nodel̊asen. Transaksjo-
ner som leser noden under traversering av treet sjekker versjonsnummeret før og etter
lesing av noden, dersom versjonsnummeret har endret seg leses noden p̊a nytt. Dette
gjentas inntil versjonsnummeret ikke endrer seg. OLFIT kan anvendes for b̊ade B+-trær
og CSB+-trær. Ytelsesm̊alinger viser at for omgivelser med bare lesing skalerer algorit-
men like bra som algoritmer hvor man ikke har samtidighetskontroll, og for omgivelser
med oppdateringer skalerer algoritmen langt bedre enn andre alternative algoritmer for
B+-trær og CSB+-trær som setter flere l̊aser.

Det har nylig ogs̊a større fokus p̊a hurtigminne som kan kontrolleres av programmereren
[23]. Dette har til n̊a hovedsakelig vært forbeholdt innebygde systemer. Med den nye
CELL-arkitekturen5 er det sannsynlig at programmerbart hurtigminne kan bli tilgjen-
gelig ogs̊a for standard datamaskiner. Med denne typen hurtigminne vil det kunne være
enklere å utvikle aksessmetoder som utnytter hurtigminne p̊a en god m̊ate.

I denne rapporten tas det ikke hensyn til effekter av hurtigminne. Årsaken til dette er
at det ville gjort arbeidet for omfattende i forhold til tid og ressurser tilgjengelig. De
samme antakelsene med hensyn p̊a hurtigminne ble forøvrig ogs̊a implisitt gjort i [7, 8].

5CELL-arkitekturen er et samarbeidsprosjekt mellom IBM, Sony og Toshiba. Prosessorarkitektu-
ren anvender en rekke prosessorer p̊a samme brikke som har et eget programmerbart hurtigminne.
Hensikten med dette er at man skal kunne bruke applikasjonsspesifikk administrasjon av hurtigmin-
net for å minimere antall hurtigminnebom. Da dette er en ny arkitektur er det publisert lite detal-
jert teknisk informasjon om arkitekturen. Sonys forskningsweb inneholder en foreløpig spesifikasjon p̊a:
http://www.research.scea.com/ .
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Kapittel 4

Simulering

Det ble indikert i [8] at resultatene til Lu, Ng og Tian i [7] ikke nødvendigvis ga riktig
bilde av ytelsesforholdet mellom de ulike samtidighetsalgoritmene. Spesifikt ble det ved
hjelp av analytisk benchmarking vist at utførelsestiden for søking i T-trær med optimis-
tisk samtidighetskontroll er lavere enn utførelsestiden i B-tre med tilsvarende størrelse.
Siden resultatene ble funnet analytisk ble det ikke tatt hensyn til ressurskonflikter og
eventuelle omorganiseringer av treet som følge av oppdateringstransaksjoner. For å et-
terprøve resultatene til Lu, Ng og Tian p̊a en mer realistisk m̊ate simuleres de ulike
algoritmene. Ved bruk av simulering kan man lettere finne effekten av at det er flere
samtidige transaksjoner i systemet som ønsker tilgang til de samme ressursene. I tillegg
er det mulig å simulere virkningen av å ha et system med flere prosessorer.

Simuleringsmetodikken som benyttes, diskret hendelsessimulering, beskrives kort i del-
kapittel 4.1. I gjennomføringen av selve simuleringen brukes simuleringspakken J-Sim.
J-Sim gjennomg̊as kort i delkapittel 4.2.

I delkapittel 4.3 gjennomg̊as simuleringsmodellen som benyttes i simuleringene. For å
gi et bedre innblikk i hvordan de ulike simuleringsresultatene fremkommer gis ogs̊a en
nærmere beskrivelse av de implementerte algoritmene og de forenklingene som er gjort.
Det gis ogs̊a en beskrivelse av parametrene som kan varieres i simuleringsmodellen for å
simulere ulike omgivelser.

4.1 Diskret hendelsessimulering

En simulering er en imitasjon av en prosess eller et system over tid fra den virkelige
verden [24, 25, 26]. En simuleringsmodell er en representasjon av prosessen eller systemet

37
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som skal simuleres som tar hensyn endringene som hender i løpet av tiden simuleringen
utføres. Ved diskret hendelsessimulering endres modellen kun ved diskrete tidspunkt, og
ikke kontinuerlig.

Tilstanden til en diskret modell beskrives ved hjelp av en rekke tilstandsvariabler. Til-
standsvariablene endres kun ved bestemte tidspunkt som for̊arsakes av diskrete hendel-
ser. En entitet er et objekt i modellen. Dynamiske entiteter kan oppst̊a under simulerin-
gen og representerer vanligvis et objekt fra den virkelige verden som beveger seg gjennom
systemet. Ressurser er entiteter som tilbyr tjenester til dynamiske entiteter. Ressurser
har vanligvis en begrenset kapasitet som kan representere en flaskehals i systemet. En-
titeter som vil ha tilgang til ressurser kan plasseres i køer dersom ressursen er opptatt.
Tilgang til ressursen styres gjennom at man henter ut entiteter fra køen etter en bestemt
køalgoritme n̊ar ressursen blir ledig.

En hendelse er et tidspunkt hvor modellens tilstand endres. Simuleringsmodellens klokke
st̊ar stille under endringen av tilstanden. En aktivitet er en periode med kjent tidsvarig-
het. Dette betyr at n̊ar aktiviteten starter er slutttidspunktet for aktiviteten kjent. En
forsinkelse er en periode med ukjent varighet. Ved starten av forsinkelsen er alts̊a ikke
tidspunktet for slutten av forsinkelsen kjent.

Det er vanlig at diskrete simuleringsmodeller er stokastiske. Det vil si at deler av mo-
dellen er modellert som en statistisk fordeling. P̊a denne m̊aten f̊ar modellen en tilfeldig
variasjon som gjør at man kan modellere systemer fra den virkelige verden som innehol-
der en variasjon som kan modelleres ved en sannsynlighetsfordeling. For eksempel kan
tidspunktet entiteter ankommer systemet variere.

Hoved̊arsaken til at man anvender diskret hendelsessimulering er at man ønsker å f̊a en
realistisk innsikt i ytelsen til et nytt system, eller endringer til et eksisterende system,
uten å m̊atte gjøre den faktiske implementasjonen. Man kan ogs̊a f̊a god innsikt i feno-
mener som det er vanskelig å f̊a innsikt i i den virkelige verden p̊a grunn av at tidsskalaen
for fenomenene enten er for stor eller for liten til at det er mulig å observere dem. Man
f̊ar ogs̊a muligheten til å prøve ut forskjellige muligheter uten å faktisk implementere det
virkelige systemet eller å gjøre endringer til et eksisterende system. Simuleringsmodeller
er forenklinger av virkeligheten, det er derfor viktig at man nøye vurderer hvilke forenk-
linger man gjør slik at modellen er en realistisk representasjon som muliggjør belysning
av de ønskede sidene av systemet.
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4.2 Diskret hendelsessimulering med J-Sim

J-Sim [27] er en programvarepakke som gjør det mulig å utvikle diskrete hendelsessimu-
latorerer i Java1. J-Sim er inspirert av simuleringsspr̊aket Simula [28].

I J-Sim kan en simuleringsmodell inneholde flere uavhengige prosesser. En prosess til-
svarer en dynamisk entitet som beskrevet i delkapittel 4.1. Alle prosessene i en modell
har samme tidsoppfatning som kalles simuleringstid. Simuleringstiden er 0 ved oppstart
og øker under utførelsen av simuleringen. Prosessene m̊a implementere den forh̊andsde-
finerte metoden life. Oppførselen til hver prosess under simuleringen er definert i life.
Koden i life kan endre modellens tilstand og kan kun utføres som hendelser, noe som
fører til at simuleringstiden ikke endres under utførelsen.

En simulering har en kalender hvor de ulike hendelsene til prosessene er lagret. Simule-
ringen utføres ved at man utfører steg. For hvert steg utføres neste hendelse i kalenderen,
det vil si at kode fra life-metoden til en prosess utføres. N̊ar kalenderen ikke har flere
hendelser slutter simuleringen. Prosesser i J-Sim kan utføre aktiviteter og ha forsinkelser.
En aktivitet utføreres ved kall til prosessens hold -metode. Den gjør at prosessen for et
bestemt antall tidsenheter ikke f̊ar eksekvere kode. En hendelse legges til kalenderen p̊a
det riktige tidspunktet for n̊ar prosessen skal aktiveres igjen. N̊ar et steg igjen aktiverer
prosessen fortsetter den å eksekvere kode fra life-metoden der den startet p̊a aktiviteten.
En forsinkelse gjør at en prosess passiveres p̊a ubestemt tid. Det til vil si at prosessen
slutter å utføre kode fra life-metoden, og at det ikke lagres nye hendelser i kalenderen.
En prosess som er passivert kan aktiveres av andre prosesser. En ny hendelse legges da
til kalenderen slik at prosessen aktiveres s̊a snart den aktive prosessen enten utfører en
aktivitet eller f̊ar en forsinkelse.

J-Sim har ogs̊a andre nyttige funksjoner. En av disse er at semaforer [29] som muliggjør
gjensidig utelukkelse mellom prosesser og simulering av begrensede ressurser. For ek-
sempel kan en semafor simulere prosessorer i en datamaskin som operativsystemstr̊ader
ønsker tilgang til.

4.3 Simuleringsmodell

Figur 4.1 gir en overordnet oversikt over simuleringsmodellen. Modellen best̊ar av et
bestemt antall terminaler som sender forespørsler i form av transaksjoner2 til systemet.
Systemet har en multiprogrammeringsgrense som definerer antall transaksjoner systemet

1J-Sim er fritt tilgjengelig for nedlastning fra prosjektets hjemmeside: http://www.j-sim.zcu.cz/
2Transaksjonsbegrepet er noe forenklet i denne sammenhengen. Hver transaksjon utfører kun èn

indeksoperasjon, det vil si søking, oppdatering, innsettting eller sletting.
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kan behandle samtidig. N̊ar systemet allerede behandler maksimalt antall transaksjoner
blir nye transaksjoner satt i kø før de kommer inn i systemet. Hensikten med dette er
at det er ønskelig å m̊ale effekten hvor mange transaksjoner man ønsker å slippe til i
systemet samtidig. Systemet kan ha èn eller flere prosessorer. Etter at en transaksjonen
har kommet inn i systemet m̊a den f̊a tilgang til en prosessor før den kan utføre arbeid.
Tilgangen til prosessor skjer gjennom en FIFO-kø. Prosessorene har en forh̊andsdefi-
nert timeslice som angir hvor lenge en transaksjon kan bruke en prosessor før den f̊ar
timeout. N̊ar en transaksjon f̊ar timeout blir den plassert bakerst i prosessorkøen. En
transaksjon kan ogs̊a slutte å bruke en prosessor p̊a grunn av ressurskonflikter. Det vil si
at en transaksjon ønsker tilgang til en ressurs som er beskyttet av en mutex som er opp-
tatt. Transaksjonen blir da plassert i ventekøen til den aktuelle mutexen. N̊ar ressursen
blir ledig for transaksjonen blir den igjen plassert i prosessorkøen. N̊ar en transaksjon
har fullført sitt arbeid, f̊ar terminalen melding om at forespørselen er ferdigbehandlet.
Terminalen sender da en ny forespørsel til systemet.

Multiprog-kø

CPU-kø

Terminaler

CPUer

Mutex-køer
Ressurs
opptatt

CPU
Timeout

Forespørsel
behandlet

Figur 4.1: Simuleringsmodell

Terminaler og transaksjoner implementeres i J-Sim som prosesser. Terminalene starter
nye transaksjoner som er de dynamiske entitene som flyter gjennom systemet. B̊ade
multiprogrammeringskøen og CPU-køen implementeres som semaforer i J-Sim. Dersom
man har n prosessorer vil CPU-semaforen ha initiell teller p̊a n. Multiprogrammerings-
grensen implementeres ogs̊a som en semafor, dersom man for eksempel tillater dobbelt
s̊a mange transaksjoner som det er prosessorer i systemet har multiprogrammerings-
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semaforen en initiell teller p̊a 2n.

Som vist i figur 4.2 har nodene i indekstærne i de ulike samtidighetsalgoritmene knyttet
til seg en l̊as. L̊asene i simuleringsmodellen støtter l̊asetypene S-l̊as, SIX-l̊as og X-l̊as.
Aksess til å endre hver nodes l̊as er serialisert ved hjelp av èn mutex per node. Transak-
sjonene m̊a endre p̊a l̊asetabellen b̊ade n̊ar l̊asene settes og slippes, derfor trenger man
for hver l̊as tilgang til l̊asens mutex to ganger. I J-Sim er mutexene implementert som
semaforer med initiell teller p̊a 1. Dersom en transaksjon ønsker å sette en l̊as p̊a en
node som allerede er l̊ast med en l̊asetype som er inkompatibel med den ønskede l̊asen
slipper transaksjonen mutexen før den passiveres og settes i kø. Dersom den ønskede
l̊asetypen er kompatibel med l̊asene som allerede er satt, slipper transaksjonen mutexen
og f̊ar tilgang til noden.

Mutex

Lås

Transaction

Låsekø

Figur 4.2: Transaksjoners flyt gjennom l̊asemekanismen for hver node.

Simuleringen av transaksjonenes tidsforbruk, alts̊a aktivitetene de utfører, skjer gjen-
nom kall til hold-metoden i J-Sim. Lengden p̊a hver aktivitet, alts̊a tidskostnaden for
å utføre bestemte operasjoner i algoritene som simuleres, er hentet fra resultatene fra
microbenchmarkingen i [8]. Tabell 4.1 viser disse resultatene. Tidsforbruket er oppgitt
i nanosekunder og er fremkommet fra microbenchmarking p̊a en Intel Celeron 566 med
128MB minne som kjører GNU/Linux.

Operasjon 10−9 sek
Nøkkelsammenlikning 75
Integersammenlikning 3
Pekertilordning 2
Addisjon 5
Divisjon 64
POSIX-mutex (ta/slipp) 357

Tabell 4.1: Tidsforbruk for de ulike operasjonene

I alle simuleringene anvendes nodestørrelse p̊a 400 elementer. Det vil si at i hver node
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i et T-tre er det plass til 400 nøkler, med halenode er det da plass til 800 nøkler. For
B-link-trær er det plass til 400 barnpekere i hver node og 400 nøkler i løvnodene. Det
antas at tabellen som indekseres har 50.000.000 tupler. Dette fører til at T-trær f̊ar,
dersom man ser bort fra halenoder, dlog2(50.000.000

400 )e = 17 niv̊aer. For B-trær f̊ar man 3
niv̊aer. Prosessoren i simuleringene scheduleres med timelice p̊a 10 millisekunder.

4.3.1 Forenklinger

For alle algoritmene er det gjort enkelte forenklinger. Hensikten med forenklingene er å
gjøre implementasjonen av simulatoren enklere uten at det f̊ar nevneverdige konsekvenser
for simuleringsresultatene.

I alle de implementerte algoritmene regnes det med at oppdatering aldri fører til flytting
av nøkler mellom noder. Flytting av nøkler vil kunne skje dersom man for eksempel
endrer p̊a nøkkelverdien til datatuppelet slik at nøkkelen f̊ar en ny avgrensede node.
Da dette er noe som sannsynligvis vil skje relativt sjelden i realistiske brukstilfeller,
antas det at denne forenklingen ikke vil f̊a stor innvirkning p̊a simuleringsresultatene.
Videre utfører man aldri sammensl̊aing eller sletting av noder som følge av sletting av
nøkler. Dette er en forenkling som ogs̊a har blitt gjort i implementasjon av kommersielle
databasesystemer, for eksempel ClustRa3 [30].

Indeksstrukturene implementeres statiske, det vil si at størrelsen p̊a trærne er forh̊ands-
definert, og at transaksjoner aldri endrer p̊a selve trestrukturen. For å simulere effekten
av nodesplitt med eventuelle p̊afølgende trerotasjoner eller omorganiseringer brukes for-
h̊andsdefinerte sannsynligheter. Nodene inneholder ikke noen virkelige nøkler og det tas
derfor ikke hensyn til at man søker etter faktiske nøkkelverdier. N̊ar man søker nedover
i treet blir neste barnnode valgt tilfeldig fra barnpekerne i noden man er i. Dette an-
tas heller ikke å ha noen innvirkning p̊a resultatene med mindre man ønsker å simulere
virkningen av at enkelte deler av treet brukes spesielt hyppig. Belastningen vil alts̊a med
denne forenklingen overt tid bli jevnt fordelt utover hele treet.

Nodene antas alltid å inneholde maksimalt antall elementer. Da nøklene nodene ligger
i sortert rekkefølge etter nøkkelverdi fører innsetting og sletting4 av nøkler til at man
i gjennomsnitt m̊a flytte halvparten av nøklene internt i en node. Som en forenkling
flytter man alltid halvparten av nøklene i en node som følge av innsetting og sletting.
Dersom en node er full ved innsetting m̊a man splitte noden, eller omorganisere treet.
Da treet er statisk modelleres dette ved hjelp av sannsynligheter for at noder er fulle.
Da T-trealgoritmene har halenoder er sannsynligheten mindre for at man har helt fulle
noder i T-treet enn for at man har fulle noder i B-treet. I simuleringene antas det

3Denne informasjon er ikke publisert, men har fremkommet i samtaler med systemarkitektene. Dette
gjengis her med deres tillatelse.

4Man kompakterer nøklene etter sletting
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at sannsynligheten for full node i B-tre er cirka 3%, og for T-tre cirka 1.5%. Disse
sannsynlighetene har framkommet ved tester p̊a T-tre-implementasjonen i Perst5.

4.3.2 Algoritmene

I dette delkapitlet gjennomg̊as algoritmene som simuleres. Forenklinger og eventuelle
avvik fra de opprinnelige algoritmene i implementasjonen av simuleringsmodellen spesi-
fiseres.

T-tre med optimistisk samtidighetskontroll

Innsettingsalgoritmen er implementert helt likt beskrivelsen i delkapittel 2.2.2 bortsett
fra at man ser bort i fra kostnaden knyttet til å vedlikeholde NNP , ENP og DNP . Dette
vil trolig ha liten innvirkning p̊a resultatene da pekertilordninger er, som vist i tabell 4.1,
en forsvinnende liten kostnad. I tillegg er kostnaden for omorganiseringer statisk satt til
10.000 nanosekunder. Årsaken til at den er satt statisk er at omorganisering er en relativt
avansert operasjon som ville ført til en omfattende implementasjon, og at omorganisering
trolig skje relativt skjeldent. Transaksjoner som ønsker å gjøre omorganisering p̊a et tre
som allerede er har en transaksjon som venter p̊a å gjøre omorganisering restartes.

Optimistisk samtidighetskontroll med delvis l̊asing

For å presentere resultater fra en fungerende optimistisk algoritme for T-trær simule-
res ogs̊a T-tre med delvis l̊asing. Søke- og oppdateringsalgoritmen er implementert som
beskrevet i delkapittel 2.2.3. Ogs̊a for denne algoritmen ser man bort ifra kostnaden knyt-
tet til å vedlikeholde NNP , ENP og DNP . Man setter kostnaden for omorganiseringer
statiskt til 10.000 nanosekunder.

T-tre med pessimistisk samtidighetskontroll

Søke- og oppdateringsalgoritmen for pessimistisk samtidighetskontroll er implementert
som beskrevet i delkapittel 2.2.2. Algoritmen for sletting er noe forenklet da man i
simulatoren har antatt at man ved underflyt i noder aldri sletter noder. Algoritmen for
sletting blir da helt lik algoritmen for oppdatering, bortsett fra at man ogs̊a m̊a flytte
halvparten av pekerne i noden for å kompaktere pekerne.

5Perst er en Java-basert objektorientert database som er fritt tilgjengelig for nedlastning til ikke-
kommersielle form̊al p̊a www.garret.ru/ knizhnik/perst.html.
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Da selve treet er implementert statisk, det vil si at innsettinger og slettinger ikke gjør
faktiske endringer p̊a treet, m̊a innsettingsalgoritmen ogs̊a inneholde enkelte forenklinger.
I algoritmen holder man alltid ved søk nedover i treet SIX-l̊aser fra forelderen til den
kritiske noden og nedover. Da treet er statisk, og alltid er helt fullt, vil det aldri være
noen kritisk node. Figur 4.3 illustrerer et typisk T-tre lagret internt i simulatoren. For å
simulere effekten av kritiske noder anvendes en bestemt sannsynlighet for at hver node
p̊a veg nedover i treet er kritisk. Det antas at p̊a veg nedover er i gjennomsnitt hver
tredje node kritisk. For denne sannsynligheten er det gjort konservativt anslag da det er
vanskelig å beregne noen nøyaktig sannsynlighet for at en node er kritisk.

Figur 4.3: T-tre internt i simulatoren, alle noder har maksimalt antall barnnoder helt ned til
løvniv̊aet. P̊a grunn av dette har ikke treet noen kritisk node.

Etter at man har splittet en node p̊a grunn av at den avgrensende noden var helt full
m̊a man i enkelte tilfeller gjøre rotasjoner i treet. Dette skjer dersom den kritiske noden
har f̊att forskjell i høyde p̊a subtrærne som er større enn 1. Da treet er statisk m̊a ogs̊a
dette simuleres ved hjelp av sannsynligheter. Sannsynligheten for dette er maksimalt
0.5 og minimalt 1

2n hvor n er antallet niv̊aer under den kritiske noden i treet. Disse
sannsynlighetene er gyldig dersom hver innsetting skjer p̊a en tilfeldig node i treet. For
å gjøre et konservativt anslag velges denne sannsynligheten til 0.5.

ARIES/IM

ARIES/IM simuleres som beskrevet i delkapittel 2.3.2. Man antar alltid at man ikke tren-
ger å følge høyrepekeren n̊ar man kommer til løvnoden, det vil si at man kun simulerer
selve sjekken av hvilken løvnode nøkkelen ligger i og at sjekken alltid viser at den ligger i
den første løvnoden man kommer til. I tillegg fører sletting aldri til sletting av løvnoder.
Ved nodesplitt som følge av innsetting propageres endringene kun ett niv̊a oppover i
treet. Årsaken til denne forenklingen er sannsynligheten for at man m̊a propagere høyere
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opp er meget liten. Ved nodesplitt m̊a man l̊ase tre-l̊asen med X-l̊as, men man simule-
rer ikke bruk av SM Bit og Delete Bit, følgelig trenger man aldri å ta tre-l̊asen med
S-l̊as i slette- og oppdateringsoperasjoner. Årsaken til at man ikke simulerer SM Bit og
Delete Bit er at effekten av disse trolig vil være veldig liten i simuleringsresultatene.

B-tre med forbikjøring

B-trær med forbikjøring simuleres som beskrevet i delkapittel 2.3.3. Man antar ogs̊a her
at man ikke trenger å følge høyrepekeren n̊ar man kommer til løvnoden og at man kun
simulerer selve sjekken av hvilken løvnode nøkkelen ligger i. Ved nodesplitt som følge av
innsetting propageres endringene kun ett niv̊a oppover i treet. Komprimeringsprosessen
for å fjerne noder med underflyt implementeres ikke.

4.3.3 Parametre i simuleringsmodellen

Simuleringsmodellen har flere parametre det er naturlig å variere under simuleringene.
Hensikten med dette er å se hvordan de forskjellige algoritmene yter under forskjellige
omgivelser. I dette delkapitlet beskrives de ulike parametrene som kan varieres.

Multiprogrammeringsgrense

For å se effekten av hvor mange transaksjoner som tillattes i systemet samtidig vil det
være naturlig å observere effekten av å variere multiprogrammeringsgrensen. Multipro-
grammeringsgrensen vil alltid være større enn antall prosessorer i systemet. Det vil kunne
være nyttig å se om man kan oppn̊a noen ytelsesfordeler av å ha flere transaksjoner i
systemet enn det er prosessorer. For å øke multiprogrammeringsgrensen økes den initielle
telleren til multiprogrammeringssemaforen i simuleringsmodellen.

Andelen av ulike transaksjonstyper

I simuleringsmodellen kan man definere hvor stor andel av det totale transaksjonsantal-
let transaksjonstypene søking, oppdatering, innsetting og sletting skal ha. Hver gang en
terminal starter en ny transaksjon bestemmes sannsynligheten for hvilken transaksjons-
type det skal være utifra andelstallene. Hensikten med å variere dette parameteret er å
observere hvor godt algoritmene yter under ulike realistiske brukstilfeller.
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Antall prosessorer

Det er ønskelig å se effekten av å øke prosessorantallet for å se hvor godt hver algoritme
skalerer med hensyn til antall prosessorer. For å øke antallet prosessorer økes den initielle
telleren til semaforen som representeres prosessoren i simuleringsmodellen.

Kostnaden p̊a bruk av mutexer

Microbenchmarkene i [8] viste at kostnaden p̊a bruk av l̊aser kan være langt lavere
enn det som ble vist av Lu, Ng og Tian i [7]. Da resultatene fra disse studiene er s̊a
forskjellige, er det av interesse å se hvor sensitiv hver algoritme er for l̊asekostnad, og se
om det relative ytelsesforholdet mellom dem endres ved varierende l̊asekostnad. I tillegg
ble mutexkostnaden i [8] benchmarket p̊a en maskin med èn prosessor. Denne kostnaden
kan være misvisende for datamaskiner med flere prosessorer da bruk av mutexer fører
til at man m̊a invalidere hurtigminne i alle prosessorene. Det er derfor ogs̊a interessant
å se effekten av høyere mutexkostnad for datamaskiner med flere prosessorer.

4.3.4 Valg av multiprogrammeringsgrense

Ved bruk av flere prosessorer vil ressurskonflikter kunne føre til at enkelte transaksjoner
m̊a vente p̊a ressurser i kortere eller lenger tid. Dersom man ikke tillater flere trans-
aksjoner i systemet enn det er prosessorer, vil prosessorer kunne være passive mens
transaksjoner venter p̊a ressurser. For å unng̊a dette er det nærliggende å ha flere trans-
aksjoner i systemet enn det er prosessorer. I dette delkapitlet undersøkes det hvor mange
transaksjoner det lønner seg å ha per prosessor. Resultatene fra undersøkelsene anvendes
i simuleringene som ligger til grunn for resultatene som presenteres kapittel 5.

Det blir utført to forsøk hvor man simulerer en datamaskiner med 4 og 8 prosessorer.
Man utfører en miks av de ulike transaksjonstypene med 50% søking, 40% oppdatering,
5% innsetting og 5% sletting. Man varierer antallet tillatte transaksjoner fra like mange
som det er prosessorer i systemet til 5 ganger s̊a mange. Det er like mange terminaler som
sender forespørsler til systemet som det er tillatte transaksjoner i systemet. Terminalene
har ingen tenketid mellom forespørslene. For hvert forsøk registreres antall transaksjoner
per sekund.

Tabell 4.4 og 4.5 viser antall transaksjoner per sekund for henholdsvis 4 og 8 proses-
sorer. Man ser at ingen av algoritmene f̊ar noen stor oppgang eller nedgang som følge
av høyere antall transaksjoner i systemet. Man klarer med andre ord ikke å utnytte
eventuelle passive perioder p̊a prosessorene til å oppn̊a høyere throughput. Årsaken til
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dette er trolig at transaksjonene bruker veldig kort tid i indeksen i forhold til størrelsen
p̊a prosessorintervallene. Man vil derfor veldig sjeldent ha noen transaksjoner som ven-
ter nede i indeksen siden flaskehalsene som transaksjonene venter p̊a enten er rotnoder
eller mutexer som beskytter hjelpevariablene. Rotnodene aksesseres bare i starten av
en algoritme, og mutexen som beskytter hjelpevariablene aksesseres i starten og slut-
ten av algoritmene. Dersom en ny transaksjon f̊ar slippe til p̊a en ledig prosessor, er
sannsynligheten stor for at den ogs̊a m̊a vente p̊a den samme ressursen som de andre
transaksjonene.

Som følge av disse resultatene vil man i simuleringene i kapittel 5 bruke èn transaksjon
per prosessor.
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Figur 4.4: Transaksjoner per sekund for varierende multiprogrammeringsgrad med 4 prosesso-
rer.
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Figur 4.5: Transaksjoner per sekund for varierende multiprogrammeringsgrad med 8 prosesso-
rer.



Kapittel 5

Resultater

I dette kapitlet prenteres resultateter fra de ulike simuleringene. Simuleringsmodellen
som brukes er dokumentert i kapittel 4. For hver simulering diskuteres først motivasjonen
for simuleringen og testoppsettet spesifiseres. Lu, Ng og Tian fokuserte i [7] p̊a totalt
anvendt tid, eller throughput n̊ar simuleringsresultatene for algoritmene ble presentert.
Som vist i delkapittel 3.2 er dette en noe mangelfull presentasjonsform. For å bedre
avdekke algoritmenes ytelse fokuseres det defor her b̊ade p̊a gjennomsnittlig responstid
og throughput i presentasjonen av resultatene. P̊a denne m̊aten avdekker man b̊ade hvor
responsivt terminalene oppfatter systemet og hvor stor gjennomstrømning man har av
transaksjoner.

I delkapittel 5.1 m̊ales effekten av å variere antall prosessorer i systemet. Simuleringene
utføres under flere forskjellige omgivelser. I delkapittel 5.2 presenteres fra simulering av
algoritmene med varierende mutexkostnad. I delkapittel 5.3 diskuteres resultatene.

5.1 Varierende prosessorerantall

Hovedmotivasjonen for å utføre simuleringene med varierende prosessorantall er at et
stort antall av dagens databasesystemer kjører p̊a maskiner med flere prosessorer. Derfor
er det naturlig å teste ytelsen i slike omgivelser.

Som vist i delkapittel 3.2 vil throughput være uavhengig av ressurskonflikter dersom
systemet man simulerer bare har èn prosessor. Dette er ikke tilfellet for systemer med
flere prosessorer; dersom det blir ressurskonflikter kan èn eller flere prosessorer bli passive
mens den aktuelle ressursen er opptatt. Dette vil føre til nedsatt samtidighet og derfor
ogs̊a lavere throughput. Med andre ord vil man ved å variere prosessorantallet bedre

49
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finne ut hvilke algoritmer som tillater høy grad av samtidighet, og hvorvidt de anvender
l̊aser p̊a en effektiv m̊ate. Algoritmer som tillater høy grad av samtidighet vil tillate
mange transaksjoner per sekund (TPS), og TPS vil øke n̊ar man øker prosessorantallet.
Man kan ogs̊a si at algoritmene da skalerer bra med tanke p̊a antall prosessorer. Da
l̊asekostnaden er relativt høy kan man forvente at algoritmer som anvender l̊aser p̊a en
effektiv m̊ate b̊ade vil ha høy TPS og lav responstid for et stort antall prosessorer.

Da indeksene ligger lagret i primærminnet er det stor mulighet for at de ulike algoritmene
vil bruke s̊a kort tid at de blir ferdig i løpet av ett tidsintervall p̊a prosessoren. Dersom
man kjører algoritmene p̊a en maskin med èn prosessor vil man trolig ha svært lite reell
samtidighet i indeksene siden transaksjonene gjør seg ferdig før noen andre transaksjoner
f̊ar slippe til. Simulering med flere prosessorer vil derfor ha bedre mulighet til å simulere
effekten av virkelig samtidighet i indeksene siden man kan ha transaksjoner som kjører
p̊a forskjellige prosessorer samtidig i indeksen.

5.1.1 Testoppsett

For hvert forsøk varieres antall prosessorer fra 1 til 32. Det like mange terminaler som
sender foresprørsler til systemet som det er prosessorer. Terminalene har ingen tenketid
mellom forespørslene.

5.1.2 Omgivelse 1: OLAP

OLAP1-databaser, som for eksempel datavarehus, brukes vanligvis kun til analyse av
data [9, 31]. P̊a denne typen databaser kan det være hensiktsmessig å optimalisere aksess-
metodene for søking, da oppdateringer kun skjer batchvis eller ved total gjenoppbygging
av databasen. For å m̊ale hvor godt de forskjellige algoritmene yter under slike omgivel-
ser utfører man kun søkeoperasjoner under simuleringene. Det vil si alle transaksjonene
som terminalene starter er søketransaksjoner.

Figur 5.1 viser gjennomsnittlige responstider for algoritmene. Man ser at de tre algorit-
mene for T-trær som anvender hjelpevariable beskyttet av en mutex2 er de som har lavest
responstid n̊ar man har færre enn 12 prosessorer. Man ser at modifisert T-tre yter mar-
ginalt bedre enn T-tre med optimistisk samtidighetskontroll og delvis l̊asing. Ved bruk
av disse algoritmene oppn̊ar man tilnærmet like god responstid for 1 til 6 prosessorer,
mens responstiden begynner å stige relativt kraftig n̊ar man bruker 8 prosessorer. Ved

1On-Line Analytical Processing
2Disse algoritmene (T-tre med optimistisk samtidighetskontroll, T-tre med delvis l̊asing og modifisert

T-tre) omtales heretter som de optimistiske algoritmene.
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økning i antall prosessorer stiger responstiden til alle algoritmene lineært med tilnærmet
likt stigningstall.
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Figur 5.1: Responstider ved 100% søking (OLAP).

De to B-tre-algoritmene yter tilnærmet helt likt. De yter noe d̊arligere enn de tre op-
timistiske algoritmene, men responstiden er stabil til et høyere antall prosessorer. Man
ser at den har tilnærmet lik responstid for 1 til 8 prosessorer, men fra 12 prosessorer
og oppover stiger responstiden like bratt som for de tre optimistiske algoritmene. T-tre
med pessimistisk samtidighetskontroll har klart d̊arligst ytelse, men responstiden er re-
lativt stabil inntil 20 prosessorer. Fra 24 prosessorer og oppover stiger responstiden like
bratt som for de andre algoritmene. Selv om de optimistiske algoritmene bare skalerer
opp til 6 prosessorer ser man at disse algoritmene alltid har lavest eller tilnærmet lik
responstid som de andre algoritmene. Man kan derfor si at de optimistiske algoritmene
oppn̊ar høyest mulig ytelse med færrest prosessorer i denne omgivelsen. Årsaken til at
at responstiden til alle algoritmene er lik og stiger med samme stigningstall n̊ar man har
tilstrekkelig mange prosessorer, beskrives nærmere under behandlingen av throughput i
de neste avsnittene.

Man ser i figur 5.2 som viser antall transaksjoner per sekund for de ulike algoritmene
de samme trendene som for responstidgrafene. De optimistiske algoritmene har flere
transaksjoner per sekund enn de andre algoritmene opp til 12 prosessorer, men etter
hvert som antallet prosessorer i systemet stiger, blir antallet transaksjoner per sekund
tilnærmet likt for alle algoritmene, cirka rundt 1.400.000 transaksjoner. Man ser alts̊a
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at alle algoritmene har en felles øvre grense for TPS, men at de optimistisk algoritmene
n̊ar denne grensen ved bruk av færrest prosessorer.
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Figur 5.2: Transaksjoner per sekund ved 100% søking (OLAP).

Årsaken til at ingen av algoritmene skalerer lenger enn til 1.400.000 TPS er at for alle
algoritemene er det èn mutex alle transaksjonene m̊a gjennom to ganger. For de optimis-
tiske algoritmene er dette mutexen som beskytter hjelpevariablene count og fixing mens
for B-trær og T-tre med pessimistisk samtidighetskontroll er dette mutexen som beskyt-
ter l̊asen p̊a rotnoden. N̊ar man har tilstrekkelig mange prosessorer blir denne mutexen
en flaskehals som forhindrer videre skalering. Kostnaden ved å ta og slippe mutexer, C,
er 357 nanosekunder. Dersom T representerer hvor lang tid flaskehalsmutexen er i bruk
totalt og n er antall transaksjoner f̊ar man:

T = 2 · C · n = 2 · 357 · 10−9 · 1.400.000 = 0.9996

Dette viser at ved 1.400.000 transaksjoner per sekund er mutexen i bruk i nesten hele
tiden, og dermed er det ikke mulig å oppn̊a høyere ytelse ved bruk av flere prosessorer.
Årsaken til at flaskehalsmutexen i T-tre med optimistisk samtidighetskontroll og B-trær,
alts̊a rotnoden, n̊ar metningspunktet senere enn mutexen i de optimistiske algoritmene
er at disse algoritmene bruker lenger tid p̊a traverseringen av treet, og dermed f̊ar man
mindre press p̊a den delte ressursen.
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N̊ar flaskehalsene oppst̊ar ser man i figur 5.1 at alle algoritmene f̊ar tilnærmet lik re-
sponstid og at responstidene stiger med likt stigningstall ved økning av antall prosessorer.
Dette skjer til tross for at de forskjellige algoritmene har forskjellig ytelse før flaskehalse-
ne oppst̊ar. Årsaken til dette er at forskjellen i ytelse jevnes ut med at man m̊a vente p̊a
flaskehalsmutexen. De algoritmene som er mest effektive før flaskehalsene oppst̊ar har
lengst mutexkø da de bruker kortere tid i indeksen. De minst effektive algoritmene har
kortest kø siden det er flere transaksjoner i indeksen.

5.1.3 Omgivelse 2: Oppdatering av datavarehus

Datavarehus inneholder store mengder informasjon. Informasjonen legges gjerne inn
batchvis, det vil at man periodisk legger inn nye data i databasen. Under slike pe-
riodiske innsettinger, hvor databasen gjerne er stengt for andre operasjonstyper, kan det
være hensiktsmessig å ha aksessmetoder som er optimialisert for å støtte høy grad av
innsettingsoperasjoner i databasen. For å m̊ale ytelsen til de ulike algoritmene under
slike omgivelser utføres simuleringen med kun innsettingstransaksjoner.

Figur 5.3 viser gjennomsnittlige responstider for algoritmene. T-tre med pessimistisk
samtidighetskontroll b̊ade yter og skalerer klart d̊arligst. For å beholde en skala som gjør
grafene lesbare i figuren er grafen for denne algoritmen tatt ut. For èn prosessor bruker T-
tre med pessimistisk samtidighetskontroll gjennomsnittlig 14900 nanosekunder og for 32
prosessorer har algoritmen en gjennomsnittlig responstid p̊a cirka 140.000 nanosekunder.

Man ser at for færre enn 8 prosessorer har modifisert T-tre noe lavere responstid enn
de to andre optimistiske algoritmene. ARIES/IM og B-tre med forbikjøring har noe
høyere responstid enn disse igjen. For 8 og flere prosessorer har de tre optimistiske
algoritmene tilnærmet lik responstid. For flere enn 8 prosessorer er det B-tre-algoritmene
som har lavest responstid av samtlige algoritmer. Man ser forøvrig ogs̊a her at de to B-
tre-algoritmene har tilnærmet helt lik ytelse.

I figur 5.4 ser man antall transaksjoner per sekund for alle algoritmene. Her ser man den
klart underlegne ytelsen til T-trær med pessimistisk samtidighetskontroll. Hoved̊arsaken
til at denne algoritmen yter s̊a d̊arlig under disse omgivelsene er at man ved traverserin-
gen av treet alltid antar at rotnoden er kritisk og følgelig hoder SIX-l̊as p̊a denne noden
helt til man har funnet en ny kritisk node. Dette kan ta relativt lang tid p̊a grunn av at
man m̊a l̊ase p̊a hvert niv̊a man besøker i treet. S̊a lenge rotnoden er l̊ast med SIX-l̊as,
kan ingen andre innsettingstransaksjoner starte traverseringen av treet.

De tre optimistiske algoritmene skalerer relativt lineært opp til 6−8 prosessorer, her flater
transaksjoner per sekund ut for alle de tre algoritmene rundt 1.050.000 transaksjoner per
sekund. Årsaken til at disse algoritmene skalerer d̊arligere for innsetting enn for søking er
at man l̊aser hele treet dersom noder er helt fulle. Dette fører til at kun en prosessor kan
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Figur 5.3: Responstider ved 100% innsetting. T-tre med pessimistisk samtidighetskontroll er
tatt ut p̊a grunn av lesbarhet.
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Figur 5.4: Transaksjoner per sekund ved 100% innsetting.
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bruke treet, mens resten av prosessorene er passive. I simuleringsmodellen skjer dette
gjennomsnittlig for hver 64 innsettingstransaksjon. Da sannsynligheten for for fulle noder
er satt p̊a forh̊and ved hjelp av en sannsynlighetsvariabel, vil det være knyttet en viss
usikkerhet til hvorvidt throughputen i en virkelig indeks faktisk vil flate ut nøyaktig
ved 1.050.000 TPS. Likevel viser denne simuleringen at p̊a grunn av de optimistiske
algoritmenes l̊asing av hele treet vil de trolig ikke kunne oppn̊a like høy TPS som B-
trær.

B-trærne skalerer tilnærmet like bra for innsetting som for søking. Hoved̊arsaken til
dette er at indeksen ikke holder flaskehalsressursen, alts̊a mutexen p̊a rotnoden, lenger
enn det den gjør for søking. Transaksjoner per sekund flater derfor ut p̊a rundt 1.400.000
TPS ved 12 prosessorer, som er det samme som for søking. En medvirkende årsak til at
algoritmen skalerer s̊a bra i simuleringen er at en forenkling i simuleringsmodellen gjør at
de strukturelle endringene i treet aldri g̊ar lenger opp enn ett niv̊a over rotnoden. Dersom
simuleringsmodellen hadde implementert et virkelig dynamisk tre ville noen endringer
ført til at man m̊atte l̊ase rotnoden over en tidsperiode mens man gjorde strukturelle
endringer, men p̊a grunn av B-treets egenskaper ville dette trolig skjedd relativt sjelden.
Resultatet for B-trealgoritmene er derfor sannsynligvis ikke veldig forskjellig fra det
man ville hatt i et dynamisk tre. Under denne omgivelsen kan man alts̊a si at man
med B-trealgoritmene vil kunne oppn̊a høyest throughput. Dersom man har færre enn 8
prosessorer vil de optimistiske algoritmene ha lavest responstid og høyest throughput.

5.1.4 Omgivelse 3: Miks 1

For å m̊ale ytelsen til algoritmene i omgivelser hvor størsteparten av operasjonene er
enten søking eller oppdatering, utføres simuleringen med en miks av de ulike operasjons-
typene. 50% av operasjonene er søking, 40% er oppdatering, 5% er innsetting og 5%
er sletting. Dette er en omgivelse som er representativ for en lang rekke bruksomr̊a-
der for databaser. For eksempel kan dette være en realistisk omgivelse for en bedrifts
kundedatabase; ved kontakt med kunder brukes søkefunksjonen for å f̊a tilgang til kunde-
informasjon og for å gjøre endringer p̊a en kundes profil brukes oppdateringsfunksjonen.
For å opprette nye, eller slette kunder brukes innsetting eller sletting henholdsvis.

Figur 5.5 viser responstider og figur 5.6 viser transaksjoner per sekund for algoritmene.
Man ser at ytelsestrenden er relativt lik trenden for OLAP-omgivelsene i delkapittel
5.1.2. T-tre med pessimistisk samtidighetskontroll er den eneste algoritmen som har stor
forskjell i ytelsen fra OLAP-omgivelsene i delkapittel 5.1.2, algoritmen skalerer n̊a langt
d̊arligere. Grunnen til dette er at man for innsetting og sletting (10% av operasjonene)
l̊aser rotnoden med SIX-l̊as helt til man har funnet en ny kritisk node. Dette fører til
nedsatt samtidighet for andre transaksjoner som utfører innsetting og sletting.

Man ser at de optimistiske algoritmene, med modifisert T-tre i spissen, har lavest re-
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sponstid og høyest TPS for opptil 8 prosessorer. Disse algoritmene skalerer nesten lineært
opptil dette prosessorantallet. ARIES/IM og B-tre med forbikjøring har noe d̊arligere
ytelse enn de optimistiske algoritmene for opp til 8 prosessorer, men skalerer videre opp
til 12 prosessorer hvor algoritmen marginalt har den høyeste throughputen. Årsaken til at
B-treet skalerer noe bedre enn de optimistiske algoritmene er at n̊ar man har innsetting
i helt fulle noder l̊aser de optimistiske algoritmene hele treet.
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Figur 5.5: Responstider ved 50% søking, 40% oppdatering, 5% innsetting og 5% sletting.

5.1.5 Omgivelse 4: Miks 2

I [7] testet man ytelsen til aksessmetodene ved å simulere en datamaskin med èn prosessor
hvor man utførte 80% søking, 10% innsetting og 10% sletting. B-tre med forbikjøring ble
sammenliknet med T-tre med optimistisk samtidighetskontroll og T-tre med pessimistisk
samtidighetskontroll. For å bedre kunne sammenlikne resultatene i dette prosjektet med
resulatatene i [7], testes algoritmene under de samme omgivelsene. Som for operasjons-
miksen i forrige delkapittel representerer ogs̊a denne miksen realistiske omgivelser for en
lang rekke databaser.

Man ser i figur 5.7 og 5.8 som viser responstider og transaksjoner per sekund, at resultatet
er tilnæmet identisk med resultatene i forrige delkapittel. Der var det 50% søking og
40% oppdatering. Søking og oppdatering er tilnærmet identiske operasjoner. Den eneste
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Figur 5.6: Transaksjoner per sekund ved 50% søking, 40% oppdatering, 5% innsetting og 5%
sletting.

forskjellen er at man l̊aser den avgrensende noden med X-l̊as i stedet for S-l̊as. Dette
har som figurene viser liten innvirkning p̊a ytelsen. Den større andelen av innsetting og
sletting har ogs̊a minimal innvirkning p̊a responstiden til algoritmene.

I [7] utførte man som sagt simuleringer med den samme operasjonsmiksen og totalt
anvendt tid, alts̊a througput, ble presentert. Da denne simuleringen kun ble utført for
datamaskiner med èn prosessor og er mangelfullt dokumentert er det vanskelig å gjøre
noen detaljert sammenlikning med resultatene i figur 5.8. I simuleringene i [7] var det
trolig flere samtidige transaksjoner i indeksen, mens i simuleringene som ligger til grunn
for figur 5.8 har det bare vært èn transaksjon per prosessor samtidig. Denne forskjellen
har som det ble vist i delkapittel 3.2 ingen innvirkning p̊a throughput s̊a lenge det bare
er èn prosessor i systemet. Resultatene i [7] viste at B-tre med forbikjøring hadde cirka
3 ganger høyere throughput enn T-tre med optimistisk samtidighetskontroll, og cirka 35
ganger høyere throughput enn T-tre med pessimistisk samtidighetskontroll. Man ser at
disse resultatene ikke stemmer overens med resultatene i figur 5.8. Her ser man at for èn
prosessor har T-tre med optimistisk samtidighetskontroll cirka 30% høyere throughput
enn B-trær med forbikjøring, mens den har cirka 70% høyere throughput enn T-tre med
pessimistisk samtidighetskontroll. Hovedforskjellen fra resultatene i [7] er alts̊a at T-tre
med optimistisk samtidighetskontroll yter bedre enn B-trær. Det er vanskelig å finne
noen sikker forklaring p̊a dette, men en mulig årsak kan være at Lu, Ng og Tian har
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Figur 5.7: Responstider ved 80% søking, 10% innsetting og 10% sletting.
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Figur 5.8: Transaksjoner per sekund ved 80% søking, 10% innsetting og 10% sletting.
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implementert B-tre med forbikjøring i [7] som beskrevet i [18]. Det vil si uten at det
settes noen l̊aser p̊a noder som ikke skal endres. Som vist i delkapittel 2.3.3 gir trolig
ikke denne algoritmen alltid forutsigbar oppførsel i MMDB. En annen forskjell er at
T-tre med pessimistisk samtidighetskontroll ikke lenger er fullt s̊a underlegen som vist i
[7]. Årsaken til dette er at simuleringene som ligger til grunn for figur 5.8 opererer med
en langt lavere l̊asekostnad.

5.2 Varierende mutexkostnad

Kostnaden knyttet til bruk av mutexer er noe usikker. I [7] brukte man semaforer som
viste seg å være meget kostbare, mens man i [8] dokumenterte at bruk av mutexer p̊a èn-
prosessorsystemer er relativt billig. Bruk av mutexer p̊a multiprosessorsystemet kan ogs̊a
være mer kostbart enn det er p̊a ènprosessorsystemer p̊a grunn av at man m̊a sørge for
at hurtigminnet p̊a de ulike prosessorene har et enhetlig bilde av mutexene, noe som kan
føre til hyppig hurtigminneinvalidering. Invalidering av hurtigminnet er en kostbar ope-
rasjon [32]. For å undersøke effekten av varierende mutexkostnad simuleres algoritmene
med varierende mutexkostnad. Mutexkostnaden som brukes i simuleringene i delkapittel
5.1 p̊a 357 nanosekunder ble funnet i [8]. Da man ved hjelp av bedre hardwarestøtte for
mutexer kan f̊a mer effektive mutexer simuleres ogs̊a effekten av lavere mutexkostnad.

5.2.1 Testoppsett

For hvert forsøk varieres mutexkostnaden fra 50 til 2500 nanosekunder. Simuleringen
gjennomføres to ganger; èn gang for 4 prosessorer og èn gang for 16 prosessorer. Man
gjør dette for å se om algoritmene reagerer forskjellig p̊a varierende mutexkostnad med
ulikt prosessorantall. Det er like mange terminaler som det er prosessorer og terminalene
har ingen tenketid mellom forespørslene. Man utfører 50% søking, 40% oppdatering, 5%
innsetting og 5% sletting.

5.2.2 Omgivelse 1: 4 prosessorer

Figur 5.9 viser responstidene fra simuleringen for 4 prosessorer. Man ser at for mutex-
kostnader p̊a opp til 1000 nanosekunder har modifisert T-tre noe lavere responstid enn
de andre optimistiske algoritmene. For høyere mutexkostnader er responstiden tilnærmet
lik for de tre optimisiske algoritmene. Årsaken til dette er at etterhvert som mutexkost-
naden blir høyere, dominerer den s̊a mye at den effektive traverseringen til modifisert
T-tre ikke lenger har noen stor effekt. De to B-tre-algoritmene yter ogs̊a her tilnærmet
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likt, og har noe høyere responstid enn de optimistiske algoritmene for alle mutexkost-
nader. For de lave mutexkostnadene skyldes dette at B-treet har kostbare binærsøk i
hver node, mens for høyere mutexkostnader skyldes det at den setter 3 l̊aser i treet og
dermed bruker mutexer 2 ganger mer enn de optimistiske algoritmene. Man ser tydelig
effekten av at T-tre med pessimistisk samtidigethskontroll setter l̊aser p̊a hvert niv̊a i
grafen. Responstiden til algoritmen stiger klart raskest, og den blir klart underlegen med
høye mutexkostnader.

0

10000

20000

30000

40000

50000

60000

70000

80000

90000

0 500 1000 1500 2000 2500 3000

Mutexkostnad (nanosekunder)

G
je

nn
om

sn
itt

lig
 r

es
po

ns
tid



T-tre pess

T-tre opt

Mod T-tre

Delvis låsing

ARIES/IM

Forbikjøring

Figur 5.9: Responstider ved varierende mutexkostnad med 4 prosessorer.

Figur 5.10 viser throughput fra simuleringen for 4 prosessorer. Man ser at for mutex-
kostnader p̊a opp til 1000 nanosekunder har modifisert T-tre høyest througput. For de
laveste mutexkostnadene har den rundt 35% høyere TPS enn de to andre optimistiske
metodene. Årsaken til dette er at mutexkostnaden her ikke er den dominerende kostna-
den og at man drar bedre nytte av de effektive søkene med modifisert T-tre. Optimistisk
samtidighetskontroll har noe høyere TPS enn T-tre med delvis l̊asing n̊ar mutexkostna-
den er lav. Årsaken til dette er at optimistisk samtidighetskontroll setter èn l̊as mindre
ved leseoperasjoner. For mutexkostnad p̊a over 1000 nanosekunder har de tre optimistis-
ke algoritmene tilnærmet lik throughput. Årsaken til dette er at mutexen som beskytter
hjelpevariablene blir flaskehals, p̊a samme m̊ate som vist i delkapittel 5.1.2. Mutexen
blir en flaskehals allerede ved 4 prosessorer fordi n̊ar mutexkostnaden blir høyere, skal
det færre transaksjoner per sekund til for at mutexen alltid blir opptatt. For mutex-
kostnad p̊a 1500 nanosekunder har man cirka 330.000 transaksjoner per sekund. Setter
man inn i formelen fra delkapittel 5.1.2 f̊ar man T = 2 · 1500 · 10−9 · 330.000 = 0.99.
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Alts̊a er mutexen opptatt nesten hele tiden og danner derfor en flaskehals. For B-trærne
danner ikke mutexen i rotnoden en like klar flaskehals. Årsaken til dette er at algorit-
men bruker s̊a lang tid lenger nede i treet med høyere mutexkostnader at ytelsen ikke
er begrenset av kapasiteten til rotnoden. Det samme gjelder for T-tre med pessimistisk
samtidighetskontroll som har langt lavere throughput enn de andre algoritmene for alle
andre mutexkostnader enn de aller laveste. For de laveste mutexkostnadene ser man at
algoritmen ikke har mye d̊arligere throughput enn B-tre-algoritmene. Årsaken til dette
er man ikke taper fullt s̊a mye p̊a å sette mange l̊aser n̊ar mutexkostnaden er lav.
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Figur 5.10: Transaksjoner per sekund ved varierende mutexkostnad med 4 prosessorer.

5.2.3 Omgivelse 1: 16 prosessorer

Figur 5.11 viser responstidene til algoritmene med 16 prosessorer. Man ser her at T-
tre med pessimistisk samtidighetskontroll ogs̊a her har høyest responstid, men man ser
at den ikke er mye d̊arligere enn de andre algoritmene. Årsaken til dette er at for de
andre algoritmene gjør flaskehalsmutexen seg gjeldene allerede fra relativt lave mutex-
kostnader. Som vist i delkapittel 5.1.2 f̊ar man ved bare lesing med mutexkostnad p̊a
357 nanosekunder flaskehals for de optimistiske algoritmene allerede ved 8 prosessorer,
og for B-trærne ved 12 prosessorer. Med 16 prosessorer vil denne flaskehalsen oppst̊a ved
enda lavere mutexkostnader. I tillegg vil køen for å f̊a tilgang til flaskehalsmutexen bli
lang p̊a grunn av den høye mutexkostnaden, og dermed vil ogs̊a responstiden bli meget
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høy.
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Figur 5.11: Responstider ved varierende mutexkostnad med 16 prosessorer.

Figur 5.12 viser throughput til algoritmene med 16 prosessorer. Man ser at for de aller
laveste mutexkostnadene har throughputen for alle algoritmene skalert skalert godt fra
4 til 16 prosessorer, faktisk har TPS nesten blitt firedoblet for samtlige algoritmer med
mutexkostnad p̊a 50 nanosekunder. Dette viser igjen hvor stor effekt mutexkostnaden
har. Som man s̊a i delkapittel 5.1.4 hvor man varierte prosessorantallet med mutex-
kostnad p̊a 357 nanosekunder, og hadde samme andel av de ulike transaksjonstypene,
stoppet skaleringen de optimistiske algoritmene og B-tre-algoritmene ved 8 prosessorer.
Med lavere mutexkostnad skalerer alts̊a algoritmene langt bedre med tanke p̊a antall
prosessorer. Man ser ogs̊a, som ventet, at s̊a snart mutexkostnaden blir noe høyere faller
througputen dramatisk. For mutexkostnad p̊a 200 nanosekunder har har mutexen som
beskytter hjelpevariablene i de optimistiske algoritmene blitt en flaskehals, og rotnoden
har blitt flaskehals for B-trærne.

5.3 Diskusjon

Resultatene fra simuleringene i delkapittel 5.1 viser at de optimistiske algoritmene yter
aller best eller tilnærmet like godt som B-trær for alle omgivelser utenom for 100% innset-
ting. De optimistiske algoritmene har lavest responstid og n̊ar høyest mulig throughput
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Figur 5.12: Transaksjoner per sekund ved varierende mutexkostnad med 16 prosessorer.

ved færrest prosessorer. N̊ar man har 100% innsetting har de optimistiske algoritmene
lavest responstid og høyest throughput opp til 6 prosessorer, men for flere enn 6 proses-
sorer yter B-trær klart best. Årsaken til at B-tre-algoritmene g̊ar forbi de optimistiske
algoritmene er at de optimistiske algoritmene l̊aser hele treet ved overflyt og dermed
skalerer d̊arligere. T-tre med pessimistisk samtidighetskontroll yter klart d̊arligst under
nesten alle omgivelser.

Resultatene fra simulering med varierende mutexkostnad i delkapittel 5.2 viser at al-
goritmene er svært sensitive for mutexkostnaden. Med lave mutexkostnader yter de
algoritmene som krever minst bruk av prosessoren best. I tillegg skalerer algoritmene
lenger med lave mutexkostnader. Med de laveste mutexkostnadene skalerer alle algorit-
mene tilnærmet lineært opp til 16 prosessorer. Med høyere mutexkostnad er det antall
l̊aser som settes som er avgjørende for ytelsen og flaskehalsen oppst̊ar ved bruk av færre
prosessorer.

Alle algoritmene f̊ar ved tilstrekkelig belastning èn mutex som virker som en flaskehals
som forhindrer videre skalering ved å bruke flere prosessorer. For de optimistiske algorit-
mene er det mutexen som beskytter hjelpevariablene som er flaskehals, mens for de andre
algoritmene er det mutexen som beskytter l̊asen p̊a rotnoden som er flaskehalsen. N̊ar
man har tilstrekkelig mange transaksjoner i systemet er flaskehalsmutexen alltid i bruk,
og man kan ikke slippe flere transaksjoner inn. Ved å bruke flere prosessorer oppn̊ar man
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ikke høyere throughput, og det høyere antallet transaksjoner i systemet fører til at køen
for å f̊a tilgang til flaskehalsmutexen blir lenger. Som en følge av dette blir responstiden
høyere. For å unng̊a denne flaskehalsen som forhindrer videre skalering, foresl̊as det i
kapittel 6 metoder som unng̊ar dette problemet.

Av de optimistiske algoritmene er det modifisert T-tre som yter aller best. Årsaken til
dette er at den traverserer treet p̊a en mer effektiv m̊ate. Denne algoritmen ble introdu-
sert i [8], men den bygger p̊a en trestruktur som ikke er like velutprøvd som T-trær eller
B-trær. For å vite hvorvidt denne strukturen virkelig er den beste, er det nødvendig å
undersøke nærmere hvor ofte innsettinger fører til omorganiseringer. Dersom man ofte
f̊ar omorganiseringer vil trolig denne algoritmen bli d̊arligere i omgivelser med innsetting
p̊a grunn av at hele treet m̊a l̊ases ofte.

De to B-tre-algoritmene, ARIES/IM og B-tre med forbikjøring, yter tilnærmet like godt
under alle omgivelser. Den største forskjellen mellom disse algoritmene er at ARIES/IM
i motsetning til B-tre med forbikjøring bruker louck coupling [13] ved traverseringen av
treet. Algoritmen holder med andre ord l̊asene lenger siden den ikke kan slippe l̊asen p̊a
en node før den har l̊ast nodens barnnode. Dette har som vist ingen stor effekt p̊a ytelsen
til algoritmen.



Kapittel 6

Algoritmer uten flaskehals

Resultatene fra simuleringene i kapittel 5 viste at throughputen til algoritmene ikke
skalerer lenger enn til 8 prosessorer for de optimistiske algoritmene og 12 prosessorer
for B-trær. Årsaken til dette er at man har en mutex som fungerer som flaskehals i
alle algoritmene. For de optimistiske algoritmene er denne flaskehalsen mutexen som
beskytter hjelpevariablene count og fixing. Denne mutexen bruker hver transaksjon to
ganger; èn gang før man starter operasjonen p̊a treet, og èn gang etter man er ferdig i
treet. For B-trær er flaskehalsen mutexen som beskytter l̊asen p̊a rotnoden. Ogs̊a denne
mutexen benyttes to ganger av hver transaksjon; en gang n̊ar l̊asen settes og en gang
n̊ar den slippes.

For å unng̊a at algoritmene f̊ar en flaskehals som forhindrer videre skalering presenteres
det i dette kapitlet løsninger p̊a problemet b̊ade for B-trær og for de optimistiske algo-
ritmene. I delkapittel 6.1 og 6.2 presenteres løsninger p̊a dette problemet for B-trær. I
delkapittel 6.3 presenteres en løsning p̊a problemet for de optimistiske algoritmene. I del-
kapittel 6.4 presenteres resultater fra simulering av algoritmer som anvender løsningene
p̊a flaskehalsproblemet. Løsningene implementeres p̊a B-tre med forbikjøring og T-tre
med optimistisk samtidighetskontroll med delvis l̊asing. Ytelsen til de nye algoritmene
sammenliknes med de opprinnelige algoritmene. Til slutt diskuteres og oppsummeres
resultatene i delkapittel 6.5.

6.1 B-trær: Flere l̊aser

For å unng̊a at mutexen som beskytter l̊asen til rotnoden i B-treet blir flaskehals, foresl̊as
det her, som vist i figur 6.1, at man benytter seg av flere l̊aser p̊a rotnoden. Transaksjoner
som skal sette S-l̊as p̊a rotnoden trenger bare å l̊ase èn av l̊asene, mens transaksjoner

65
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som skal sette X-l̊as m̊a l̊ase alle l̊asene. Rotnoden er ikke l̊ast med X-l̊as før alle l̊asene
l̊ast med X-l̊as. For å unng̊a vrangl̊aser m̊a alle transaksjoner som ønsker å sette X-l̊as
starte med å l̊ase L̊as 1 og l̊ase de andre l̊asene i stigende rekkefølge. Transaksjoner som
ønsker å l̊ase noden med S-l̊as, velger en tilfeldig l̊as, og den kan f̊a S-l̊as p̊a rotnoden
selv om noen av de andre l̊asene er l̊ast med X-l̊as.

Lås 2

Lås 1

Lås n

Transaksjon

.

.

.

Rotnode

Figur 6.1: Node med flere l̊aser.

Denne l̊asestrategien vil føre til at man ikke lenger har èn mutex som fungerer som
flaskehals. Med n l̊aser vil rotnoden i teorien kunne tillate en throughput som er n ganger
høyere enn med bare èn l̊as. Transaksjoner som setter X-l̊as vil f̊a høyere responstid
enn ved vanlige B-trær, da de m̊a sette flere l̊aser p̊a rotnoden. Dette er kostbart da
mutexkostnaden er høy, og transaksjonene m̊a vente p̊a at l̊asene blir ledig. Man kan
derfor forvente at denne l̊asestrategien vil fungere best i omgivelser hvor det er sjelden
at man trenger å l̊ase rotnoden med X-l̊as. Antallet l̊aser p̊a rotnoden bør velges ut fra
en avveining av hvor mange prosessorer systemet har, mutexkostnaden og hvor hyppig
man forventer at rotnoden vil bli l̊ast med X-l̊as.

6.2 B-trær: Statisk rotnode

I omgivelser hvor nøkkelverdiene i indeksen ligger innenfor et kjent intervall, og fordelin-
gen av nøklene i intervallet er kjent, vil nøklene og pekerne i rotnoden kunne velges p̊a
en m̊ate som gjør at behovet for oppdatering av rotnoden er svært lite. I slike omgivelser
kan man ha en statisk rotnode som p̊a forh̊and partisjonerer nøklene i subtrær. Figur 6.2
viser et B-link-tre med statisk rotnode. Som man ser trenger man ikke å beskytte rotno-
den med l̊as da den aldri vil endres. Ved traversering av treet starter transaksjonene å
l̊ase nodene fra rotnodens barnnoder og nedover i treet. P̊a denne m̊aten vil flaskehalsen
i rotnoden elimineres, og man vil kunne f̊a høyere gjennomstrømning i treet.
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Figur 6.2: B-link-tre med statisk rotnode.

Denne metoden forutsetter alts̊a at man kjenner til fordelingen av nøkkelverdiene. Der-
som man velger denne metoden og nøkkelkarakteristikkene endrer seg slik at ett subtre
f̊ar høyere belastning enn de andre subtrærne, vil den aktuelle barnnoden til rotnoden
kunne bli flaskehals. Årsaken til dette er at man f̊ar et stort antall transaksjoner som
skal bruke denne barnnoden, og dermed vil belastningen p̊a l̊asen blir høy. Man kan
alts̊a f̊a det samme problemet for barnnoder som man f̊ar for rotnoden i de opprinnelige
B-trealgoritmene.

6.3 Optimistisk: Flere l̊aser

For de optimistiske algoritmene er det mutexen som beskytter hjelpevariablene count og
fixing som er flaskehalsen som forhindrer videre skalering. Hensikten til disse to hjelpe-
variablene er egentlig den samme som til en vanlig nodel̊as; man kan ha et ubegrenset
antall vanlige transaksjoner tilstede i treet, men transaksjoner som gjør endringer p̊a
trestrukturen m̊a være alene.

I delkapittel 6.1 ble det presentert en løsning p̊a flaskehalsproblemet for rotnoden i
et B-tre. Den samme løsningen kan, som vist i figur 6.3 anvendes for de optimistiske
algoritmene. Det vil si at man erstatter hjelpevariablene med et antall l̊aser som beskytter
treet; lesetransaksjoner setter S-l̊as p̊a en tilfeldig valgt l̊as, mens transaksjoner som skal
gjøre omorganiseringer l̊aser alle l̊asene med X-l̊as. Med en slik l̊asestrategi oppn̊ar man
samme effekt som med hjelpevariablene count og fixing. Da transaksjoner som skal gjøre
omorganiseringer m̊a l̊ase alle l̊asene, er det, som for B-tre med flere l̊aser, nærliggende
å forvente at denne løsningen vil fungere best i omgivelser hvor man sjelden trenger å
gjøre omorganiseringer.
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Figur 6.3: Indeks med flere l̊aser.

6.4 Simuleringsresultater

For å vurdere løsningene p̊a flaskehalsproblemet presentert i delkapittel 6.2, 6.1 og 6.3
presenteres her resultater fra simulering av algoritmer som implementerer løsningene.
Løsningene for B-trær anvendes p̊a B-tre med forbikjøring og løsningen for de optimis-
tiske algoritmene anvendes p̊a T-tre med delvis l̊asing. For å se effekten av løsningene
sammenliknes algoritmene med orginalalgoritmene. Algoritmene testes med varierende
prosessorantall i de samme omgivelsene som ble brukt i delkapittel 5.1.4, det vil si 50%
søking, 40% oppdatering, 5% innsetting og 5% sletting. Det antas at forutsetningene
til omgivelsene til algoritmen med statisk rotnode er oppfyllt. Det anvendes 4 l̊aser for
rotnoden i B-treet og 4 trel̊aser for T-treet.

Som beskrevet i delkapittel 4.3.2 gjør B-tre-algoritmene i simulatoren aldri endringer
høyere opp i treet enn ett niv̊a over løvnodene etter nodesplitt. Da man i simuleringen
har 3 niv̊aer i B-treet vil man aldri f̊a behov for å X-l̊ase rotnoden. Dette fører til at for
algoritmen med flere l̊aser for B-trær vil man ikke f̊a simulert effekten av transaksjoner
som ønsker å l̊ase rotnoden med X-l̊as. Dette vil trolig ha liten effekt p̊a denne simule-
ringsomgivelsen da man kun utfører 5% innsetting, og endringer i rotnoden p̊a et stort
tre forekommer relativt sjeldent.

Figur 6.4 viser responstidene til algoritmene. Man ser at de to nye algoritmene for B-trær
beholder den lave responstiden helt opp til 32 prosessorer. Årsaken til dette er at man
har eliminert flaskehalsen i rotnoden. Algoritmen med statisk rotnode har noe lavere
responstid enn algoritmen med flere l̊aser siden den setter èn mindre l̊as ved traversering
av treet. Vanlig B-tre med forbikjøring har tilnærmet lik responstid som algoritmen med
flere l̊aser opp til 8 prosessorer. For flere enn 8 prosessorer ser man at responstiden stiger.
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Årsaken til dette er at mutexen som beskytter l̊asen p̊a rotnoden har blitt flaskehals.
Man ser at T-tre med flere l̊aser ogs̊a skalerer langt bedre enn orginalalgoritmen, delvis
l̊asing. Opptil cirka 16 prosessorer beholder T-tre med flere l̊aser den lave responstiden og
har lavere responstid enn de to nye B-tre-algoritmene. For fler enn 16 prosessorer stiger
responstiden noe, og for 28 og flere prosessorer yter den d̊arligere enn begge de nye B-tre-
algoritmene. Årsaken til dette er trolig at man ved omorganiseringer f̊ar lang ventetid
p̊a trel̊asene. Med dette menes at etter at en transaksjon har gjort omorganiseringer vil
det være lange køer for å f̊a tilgang til trel̊asene, og transaksjonene f̊ar derfor høyere
responstid.
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Figur 6.4: Responstider ved 50% søking, 40% oppdatering, 5% innsetting og 5% sletting.

Figur 6.4 viser throughput til algoritmene. Man ser her den samme trenden som for
responstider. Det vil si at throughputen til de to nye algoritmene for B-tre skalerer helt
opp til 32 prosessorer, mens throughput flater ut ved rundt 8 prosessorer for vanlig B-tre
med forbikjøring. Algoritmen med statisk rotnode har noe høyere throughput. Årsaken
til dette er ogs̊a her at man sparer tid p̊a å ikke sette l̊as p̊a rotnoden og dermed klarer
å slippe flere transaksjoner gjennom systemet. T-tre med flere l̊aser oppn̊ar langt høyere
throughput enn den orginale algoritmen. Likevel flater TPS til T-tre med flere l̊aser noe
ut ved cirka 16 prosessorer. Årsaken til dette er trolig ogs̊a her at man p̊a grunn av
mange transaksjoner i systemet f̊ar lang ventetid ved trel̊asene etter omorganiseringer.
Som en følge av dette slipper færre transaksjoner gjennom systemet.
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Figur 6.5: Throughput ved 50% søking, 40% oppdatering, 5% innsetting og 5% sletting.

6.5 Diskusjon

I kapittel 5 ble det vist at samtlige av algoritmene som ble simulert hadde en flaskehals
som forhindret videre skalering med tanke p̊a flere prosessorer. I dette kapitlet har det
blitt presentert to løsninger p̊a dette problemet for B-tre og èn løsning for de optimis-
tiske algoritmene. Ved simulering ble det vist at algoritmene som anvender løsningene
for B-tre skalerer lineært helt opp til 32 prosessorer. Løsningen for de optimistiske al-
goritmene med 4 trel̊aser skalerer langt bedre enn orginalalgoritmene, men skaleringen
flatet noe ut for flere enn 16 prosessorer. Med andre ord kan man ved hjelp av enkle
virkemidler f̊a algoritmene som ble simulert i kapittel 5 til å skalere langt bedre. Alle de
presenterte løsningene har begrensninger; med flere l̊aser p̊a rotnoden eller flere trel̊aser
vil man i omgivelser hvor man ofte m̊a l̊ase l̊asene med X-l̊aser trolig f̊a markert d̊arligere
ytelse. Med statisk rotnode er man avhengig av at nøkkelverdiene ligger innenfor et kjent
intervall.

Metodene som er presentert i delkapittel 6.1, 6.2 og 6.3 er anvendt p̊a B-tre med forbikjø-
ring og T-tre med delvis l̊asing, men de er ogs̊a anvendbare p̊a de andre aksessmetodene.
Med andre ord finnes det metoder for å oppn̊a bedre skalering p̊a samtlige av algoritmene
som er simulert i kapittel 5.



Kapittel 7

Konklusjon

Denne rapporten har presentert resultater fra simuleringer av ulike aksessmetoder som
støtter samtidige transaksjoner for MMDB. Simuleringene har tatt i bruk resultater fra
nyere microbenchmarker med lavere l̊asekostnader. Algoritmene har blitt simulert under
omgivelser med ulike operasjonstyper og med varierende prosessorantall. Resultatene vi-
ser at samtidighetsalgoritmene med optimistisk l̊asestrategi, alts̊a T-tre med optimistisk
samtidighetskontroll, T-tre med delvis l̊asing og modifisert T-tre, yter bedre enn algo-
ritmene for B-trær, ARIES/IM og B-tre med forbikjøring. De eneste omgivelsene hvor
B-trealgoritmene yter bedre eller tilnærmet like godt som de optimistiske algoritmene
er hvor det er en stor andel innsettingsoperasjoner. I slike omgivelser yter B-trær bedre
enn de optimistiske algoritmene for 8 eller flere prosessorer. T-tre med pessimistisk sam-
tidighetskontroll, som setter l̊aser p̊a alle niv̊a i treet, yter klart d̊arligst under nesten
alle omgivelser.

Resultatene som er presentert i denne rapporten er tildels motstridende med resultatene
presentert av Lu, Ng og Tian i [7]. Disse resultatene viste at B-trær hadde høyere throug-
hput enn T-trær for alle omgivelser med èn prosessor. Simuleringene i denne rapporten
viser at for èn prosessor og med de samme omgivelsene som ble brukt i [7], har T-tre med
optimistisk samtidighetskontroll rundt 30% høyere throughput enn B-tre med forbikjø-
ring. Likevel er det vanskelig å gjøre noen direkte sammenlikning med disse resultatene
da simuleringene i [7], som vist i delkapittel 3.2, er noe mangelfullt dokumentert. I tillegg
presenteres resultatene i [7] p̊a en m̊ate som ikke viser transaksjonenes responstider.

Modifisert T-tre er algoritmen som jevnt over har den beste ytelsen. For de aller fleste
omgivelsene har den noe lavere responstid og høyere throughput enn de andre optimis-
tiske algoritmene. Selv om denne algoritmen yter best i simuleringene er det knyttet
noe usikkerhet til hvor godt algoritmen vil yte i omgivelser hvor man har en dynamisk
indeks. Årsaken til dette er at algoritmen bruker en indeks som er noe annerledes enn
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T-trær, og er derfor ikke like gjennomtestet som T-trær og B-trær.

For å avdekke hvor sensitive de ulike algoritmene er for kostnaden til synkroniseringspri-
mitivene, har det ogs̊a blitt presentert resultater fra simuleringer med varierende mutex-
kostnad. Resultatene viser at for lave mutexkostnader yter algoritmene som er effektive
med tanke p̊a prosessorbruk best, mens for høyere mutexkostnader har effektiv proses-
sorbruk mindre å si. I omgivelser med høye mutexkostnader er det antall l̊aser som settes
i treet som avgjør ytelsen til algoritmene. Årsaken til dette er at mutexkostnaden blir
en dominerende kostnadsfaktor.

Ved bruk av tilstrekkelig mange prosessorer f̊ar alle algoritmene èn mutex som virker som
en flaskehals som forhindrer videre skalering. Ved bruk av flere prosessorer er det mulig
å ha flere samtidige transaksjoner i aksessmetodene. P̊a grunn av den økte belastningen
fra flere transaksjoner er mutexen nesten i konstant bruk og indeksen har derfor ikke
mulighet for høyere throughput. I kapittel 6 ble det presentert løsninger p̊a dette pro-
blemet b̊ade for B-trær og for de optimistiske algoritmene for T-trær. Det ble presentert
resultater fra simuleringer av algoritmer som tar løsningene i bruk. Resultatene viser at
flaskehalsen elimineres og at man kan oppn̊a tilnærmet lineær skalering av throughput
og tilnærmet konstant responstid opp til minst 32 prosessorer ved bruk av de nye algo-
ritmene. Alle løsningene har begrensninger som gjør at de ikke vil yte optimalt under
alle omgivelser.



Kapittel 8

Videre forskning

I denne rapporten, hvor det ikke har blitt tatt hensyn til hurtigminne, har det blitt vist
at T-trær jevnt over yter bedre enn B-trær ved bruk av de optimistiske algoritmene for
samtidighetskontroll. Resultater fra tidligere studier som tar hensyn til hurtigminne, men
utelater samtidighetskontroll, viser at T-trær yter d̊arligere enn B-trær. T-trær er mindre
hurtigminneoppmerksomme enn B-trær, men p̊a grunn av den mer effektive l̊asingen er
det uavklart om de vil yte bedre eller d̊arligere enn B-trær n̊ar ogs̊a samtidighetskontroll
tas med. For å f̊a et fullstendig bilde av ytelsen til algoritmene vil det være nødvendig
å utføre simuleringer som tar hensyn til b̊ade samtidighetskontroll og hurtigminne. Vi
anbefaler dette som det neste steget innen forskningen p̊a dette feltet.

Resultatene som er presentert i denne rapporten bygger p̊a en simuleringsmodell som gjør
enkelte forenklinger fra de virkelige aksessmetodene. Selv om resultatene trolig stemmer
overens med det man ville f̊att i en virkelig implementasjon, vil det være nødvendig å
implementere aksessmetodene i et virkelig system for å kunne konkludere med hvilken
som er best. En slik implementasjon trenger trolig bare å fokusere p̊a de algoritmene
som kommer best ut i resultatene presentert i denne rapporten.

Simuleringene bygget p̊a microbenchmarks utført p̊a en datamaskin med noe utdatert
maskinvare. Selv om den relative kostnaden til de ulike operasjonene trolig er gyldig ogs̊a
for nyere maskinvare, vil man f̊a enda mer representative resultater ved bruk av micro-
benchmarker utført p̊a en nyere datamaskin. Det mest optimale er at datamaskinen har
like spesifikasjoner som systemet hvor aksessmetodene virkelig skal anvendes. I tillegg ble
kostnaden for bruk av mutexer funnet ved microbenchmarking p̊a en ènprosessormaskin.
Kostnaden for bruk av mutexer kan være høyere p̊a systemer med flere prosessorer. Der-
for kan resultatene bli mer riktige ved bruk av kostnad funnet ved microbenchmarking
p̊a en maskin med flere prosessorer.
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Modifisert T-tre, som jevnt over hadde best ytelse i simuleringene, er en ny aksessmetode
som ikke er like velutprøvd som T-trær og B-trær. For å vite hvor godt aksessmetoden
vil yte i et virkelig system, er det nødvendig å gjøre grundigere undersøkelser av aksess-
metodens egenskaper. Dersom bruk av aksessmetoden for eksempel vil føre til hyppige
omorganiseringer av treet ved innsetting vil ytelsen kunne bli langt d̊arligere.
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