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3.1 Einleitung

Synchronisation (Concurrency Control)
Serielle Ausfuhrung von Transaktionen (=Isolation)

unerwunscht, da die Leistungsfahigkeit des Systems beeintrachtigt ist
Folgen: niedriger Durchsatz, hohe Wartezeiten

Mehrbenutzerbetrieb

fuhrt i.A. zu einer besseren Auslastung des Systems (z.B. Wartezeiten bei

E/A-Vorgangen konnen zur Bearbeitung anderer Transaktionen genutzt
werden)

Aufgabe der Synchronisation

Gewabhrleistung des logischen Einbenutzerbetriebs, d.h. innerhalb einer TA
ist ein Benutzer von den Aktivitaten anderer Benutzer nicht betroffen
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3.1 Einleitung

Anomalien im Mehrbenutzerbetrieb

Klassifikation

-  Verloren gegangene Anderungen (Lost Updates)

e Zugriff auf ,schmutzige® Daten (Dirty Read / Dirty Write)

* Nicht-reproduzierbares Lesen (Non-Repeatable Read)

«  Phantomproblem

Beispiel: Flugdatenbank

MU

Passagiere| FlugNr | Name Platz | Gepéack
LH745 | Muller |3A |8
LH745 | Meier 6D |12
LH745 |Huber |[5C |14
BA932 |Schmidt |9F |9
BA932 |Huber |5C |14
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Lost Updates

-  Anderungen einer TA konnen durch Anderungen anderer TA
uberschrieben werden und dadurch verloren gehen

«  Bsp.: Zwei Transaktionen T1 und T2 fiihren je eine Anderung auf
demselben Objekt aus

T1: UPDATE Passagiere SET Gepack = Gepack+3
WHERE FlugNr = LH745 AND Name = ,,Meier‘;

T2: UPDATE Passagiere SET Gepack = Gepack+5
WHERE FlugNr = LH745 AND Name = ,Meiler‘;
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« Moglicher Ablauf
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read(Passagiere.Gepack, x1);

x1 = x1+3;
write(Passagiere.Gepack, x1);

read(Passagiere.Gepack, x2);
X2 = X2 + 5;
write(Passagiere.Gepack, x2);

 Inder DB ist nur die Anderung von T1 wirksam, die Anderung von T2

Ist verloren gegangen
— Verstold gegen Durability
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Dirty Read / Dirty Write

e  Zugriff auf ,schmutzige” Daten, d.h. auf Objekte, die von einer noch
nicht abgeschlossenen Transaktion geandert wurden

 Beispiel:
« T1 erhoht das Gepack um 3 kg, wird aber spater abgebrochen
« T2 erhoht das Gepack um 5 kg und wird erfolgreich abgeschlossen
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 Moglicher Ablauf:
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UPDATE Passagiere

ROLLBACK;

SET Gepéack = Gepack+3;

UPDATE Passagiere

SET Gepack =
COMMIT;

Gepack+5;

Durch Abbruch von T1 werden die geanderten Werte ungultig, die T2
gelesen hat (Dirty Read). T2 setzt weitere Anderungen darauf auf (Dirty

Write)

— Verstol} gegen

« Consistency: Ablauf verursacht inkonsistenten DB-Zustand

oder

Durability: T2 muss zuruckgesetzt werden
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Non-Repeatable Read

 Eine Transaktion sieht wahrend ihrer Ausfuhrung unterschiedliche
Werte desselben Objekts

 Beispiel:
 T1 liest das Gepackgewicht der Passagiere auf Flug BA932 zwei mal

« T2 bucht den Platz 3F auf dem Flug BA932 fur Passagier Meier mit 5kg
Gepack
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« Moglicher Ablauf:
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WHERE FlugNr = ,,BA932*;

WHERE FlugNr = ,,BA932*;

SELECT Gepack FROM Passagiere

SELECT Gepack FROM Passagiere

INSERT INTO Passagiere
VALUES (BA932, Meier, 3F, 5);

COMMIT;

« Die beiden SELECT-Anweisungen von Transaktion T1 liefern
unterschiedliche Ergebnisse, obwohl T1 den DB-Zustand nicht

geandert hat

— Verstol} gegen Isolation
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Phantomproblem

* Auspragung (Spezialfall) des nicht-reproduzierbaren Lesens, bei der
neu generierte Daten, sowie meist bei der 2. TA Aggregat-Funktionen
beteiligt sind

- Bsp.:
T1 druckt die Passagierliste sowie die Anzahl der Passagiere fur den Flug
LH745

« T2 bucht den Platz 7D auf dem Flug LH745 fur Phantomas




« Maglicher Ablauf
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SELECT * FROM Passagiere
WHERE FlugNr = ,,LH745%;

SELECT COUNT(*) FROM Passagiere
WHERE FlugNr = ,, LH745%;

INSERT INTO Passagiere
VALUES (LH745, Phantomas, 7D, 2);
COMMIT;

« Fur Transaktion T1 erscheint Phantomas noch nicht auf der

Passagierliste, obwohl er in der danach ausgegebenen Anzahl der

Passagiere berucksichtigt ist
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Motivation

 Bearbeitung von Transaktionen
«  Nebenlaufigkeit vor den Benutzern verbergen

Transparent fir den Benutzer, als ob

TAs (in einer beliebigen Reihenfolge) hintereinander ausgefiuhrt
werden

und NICHT als ob

TAs ineinander verzahnt ablaufen und sich dadurch (unbeabsichtigt)
beeinflussen




Schedules

« Allgemeiner Schedule:
Ein Schedule (,Historie”) fur eine Menge {T1, ..., T} von Transaktionen
ist eine Folge von Aktionen, die durch Mischen der Aktionen der
Transaktionen T, entsteht, wobei die Reihenfolge innerhalb der
jeweiligen Transaktion beibehalten wird.

« Allgemeine Schedules bieten offenbar eine beliebige Verzahnung und
sind daher aus Performanz-Grinden erwinscht

 Frage: Warum darf die Reihenfolge der Aktionen innerhalb einer TA
nicht verandert werden?
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» Serieller Schedule (=Isolation):
Ein serieller Schedule ist ein Schedule S von {T,, ..., T}, in dem die
Aktionen der einzelnen Transaktionen nicht untereinander verzahnt
sondern in Blocken hintereinander ausgefuhrt werden.

* Aus Sicht des Isolation-Prinzips werden serielle Schedules benotigt

Kompromiss:
« Serialisierbarer Schedule:

Ein (allgemeiner) Schedule S von {T,, ..., T, } ist serialisierbar, wenn er
dieselbe Wirkung hat wie ein beliebiger serieller Schedule von {T,, ...,
T.}.

 Nur serialisierbare Schedules durfen zugelassen werden!
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 Beispiele
— Beliebiger Schedule:

IMU

T Aio A A
T, S, Laa e
T, AR Lartty

— Serieller Schedule:
Tl I A1.1= A1.2= A1.3= A1.4=
T, : A2.1= A2.2= A2_3=
T, | A3.1= A3.2= A3,3=
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Wirkung von Schedules

 Frage: Wann haben zwei Schedules S1 und S2 die gleiche Wirkung auf
den Datenbank-Inhalt?

 Achtung:

 Gleiches Ergebnis kann u.a. Ergebnis eines Zufalls sein

-  Dies kdénnte aber nur durch nachtragliches Uberpriifen der Datenbank-
Zustande nach S1 und S2 festgestellt werden.
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«  Wir benotigen ein objektivierbares Kriterium:
Konflikt-Aquivalenz

* Idee: Wenn in S1 eine Transaktion T, z.B. einen Wert liest, den T,
geschrieben hat, dann muss das auch in S2 so sein.

- | Lese Wert von A .
e —— | oo
Sl | Schreibe Wert von A |
g . st s
Lese Wert von A
82 Tl ................................................... : : ...........
- Schreibe Wert von A
9 e : : ................................................

*  Wir sprechen hier von einer Schreib-Lese-Abhangigkeit (bzw. Konflikt)
zwischen T, und T, (in Schedule S1 und S2)
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Abhangigkeiten

Sei S ein Schedule. Wir sprechen von einer

* Schreib-Lese-Abhangigkeit von T; — T,
* Es existiert Objekt X, so dass in S w;(x) vor r,(x) kommt
*  Abklrzung: wr;; (X)

« Lese-Schreib-Abhangigkeit von Ti — Tj
*  Es existiert Objekt X, so dass in S r(x) vor w;(x) kommt
*  Abklrzung: rw;; (x)

* Schreib-Schreib-Abhangigkeit von T; — T,
*  Es existiert Objekt X, so dass in S w;(x) vor w;(x) kommt
*  Abklrzung: ww;; (X)

Warum keine Lese-Lese-Abhangigkeiten?
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Konfliktaquivalenz von Schedules

« Zwei Schedules S1 und S2 heil3en konfliktaquivalent, wenn

« S1und S2 die gleichen Transaktions- und Aktionsmengen besitzen, d.h.
wenn beide Schedules dieselben Operationen ausfuhren.

« S1und S2 die gleichen Abhangigkeitsmengen besitzen, d.h. wenn in der
Abhangigkeitsmenge von S1 z.B. die Schreib-Lese-Abhangigkeit "w; (x)
vor r; (x)" vorkommt (fur ein Objekt x), dann muss diese auch in der
Abhangigkeitsmenge von S2 vorkommen.

« Zwei konflikt-aquivalente Schedules haben die gleiche Wirkung auf den
Datenbank-Inhalt. (Gilt die Umkehrung?)
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3.2 Serialisierbarkeit von Transaktionen

BEISPIEL s = (1,00, 1), 100, W00, W), W)

Sy = (ra(x), r1(x), ri(y), wo(x), wi(x), wq(y))

ri(x) =T, liest x

w;(X) = T, schreibt x

Sz = (ry(X), ray), ro(x), wi(x), wo(x), wy(y))
Sy = (00, re(y), ro(x), wo(x), wiy), wy(x))

« Aktionsmengen von S1, S2 und S3 sind identisch
Abhangigkeitsmengen:
Agq = {rw, 5(X), rw, 1(X), Ww, 4(X)}

Agy = {rwy 1(X), Twy 5(X), Ww, 4(X)}
Agz = {rwy 5(X), rwy 4(X), ww, 5(X)}

« Schedule S1 und S2 sind konfliktaquivalent

e Crhaoadilla @1 11inA Q2 how Q2 1inA Q2 cin

nicht k
OUIICTUUIT O 1 UliU OJ, VAV, O4L UliU OU il i LN

A
. Schedule S4 ist kein Schedule derselben Transaktionen, da die Aktionen

transaktionsintern vertauscht sind.
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Serialisierungs-Graph

«  Uberpriifung, ob ein Schedule von {T,, ..., T} serialisierbar ist (d.h. ob
ein konflikt-aquivalenter serieller Schedule existiert)
* Die beteiligten Transaktionen {T,, ..., T,} sind die Knoten des Graphen

 Die Kanten beschreiben die Abhangigkeiten der Transaktionen:
Eine Kante T, — T, wird eingetragen, falls im Schedule

*  W(x) vor ri(x) kommt: Schreib-Lese-Abhangigkeiten wr(x)
*  ri(x) vor wi(x) kommt: Lese-Schreib-Abhangigkeiten rw(x)
*  W(x) vor wi(x) kommt: Schreib-Schreib-Abhangigkeiten ww(x)

Die Kanten werden mit der Abhangigkeit beschriftet.
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 Esqilt:
 Ein Schedule ist serialisierbar, falls der Serialisierungs-Graph zyklenfrei
Ist

Einen zugehorigen konfliktaquivalenten seriellen Schedule erhalt man
durch topologisches Sortieren des Graphen (Serialisierungsreihenfolge)

« Es kanni.A. mehrere serielle Schedules geben.
¢ Beispiel: S= (r1 (X)’ r2(y)’ r3(z), WB(Z)’ W2(y)’ W1(X)’ W2(y)’ ry (y)’ r3(X)’ W1(y))

rw(y) , wr(y), ww(y)

Ty FO s WO O ()
) (T (T T e P ..... W)
T, PZ) g WOZN e, |ﬂ1)_|
wr(X) .

Serialisierungsreihenfolge: (T,, T4, T3)
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Beispiele fur nicht-serialisierbare Schedules

3.2 Serialisierbarkeit von Transaktionen

Lost Update: S=(r,(X), w,(X), w4(X))

Dirty Read: S=(w,(X), rp(x), w,(X))

T
T,

wW(X)

r(x)

W(X)

———

Non-repeatable Read: S=(r(x), w,(X), r{(x))

r(x)

r(x)
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3.2 Serialisierbarkeit von Transaktionen

Riucksetzbare Schedules
Bisher: Serialisierbarkeit

Frage: was passiert, wenn eine Transaktion (z.B. auf eigenen Wunsch)
zuruckgesetzt wird?

Beispiel:

T, schreibt Datensatz x
T, liest Datensatz x
T2 fuhrt COMMIT aus

Schedule ist serialisierbar,

der Serialisierungs-Graph ist zyklenfrei

ABER

° T wird znirmicknocot>
14 WU ZUifuCRycosCiL
zuruckgesetzt)

T, Tolback,
r(x) commit,
T, 2%
wr(X)
ceatz v wird wiadar anf dan | lrenriinacwart
SdlL A WiTU WICUCT dul UCIHT Ulopiuliyowceit

. T, musste eigentlich auch zuruckgesetzt werden, hat aber schon COMMIT

ausgefuhrt
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Also: Serialisierbarkeit alleine reicht leider nicht aus, wenn TAs
zuruckgesetzt werden konnen

Rucksetzbarer Schedule:
Eine Transaktion T, darf erst dann ihr COMMIT durchfuhren, wenn alle
Transaktionen T;, von denen sie Daten gelesen hat, beendet sind.

Andernfalls Problem: Falls ein T; noch zurlickgesetzt wird, musste auch
T, zuruckgesetzt werden, was nach COMMIT (T;) nicht mehr moglich
ware
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e Noch schlimmer:

Rucksetzbare Schedules konnen eine Lawine weiterer Rollbacks in
Gang setzen

Schritt T, T, T, T, Ts
1. w,(A)
2. r,(A)
3. w,(B)
4. r;(B)
5. w;(C)
6. r,y(C)
7. wz(D)
8. r5(D)
9. abort,

« Schedule ohne kaskadierendes Ricksetzen:
Anderungen werden erst nach dem COMMIT fur andere Transaktionen
zum Lesen freigegeben
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Uberblick: Scheduleklassen

Serieller S.

« TAs in einzelnen Blocken, phys. Einbenutzerbetrieb
Serialisierbarer S.

« Konfliktaquivalent zu einem seriellen S.
Rucksetzbarer S.

TA darf erst committen, wenn alle TAs von denen sie Daten gelesen hat
committed haben

S. ohne kaskadierendes Rollback
Veranderte Daten einer noch laufenden TA durfen nicht gelesen werden

Strikter S.

. Zusatzlich durfen veranderte Daten einer noch laufenden TA nicht
uberschrieben werden




«  Uberblick: Beziehungen zwischen Scheduleklassen

Serialisierbare
Schedules

Allgemeine Schedules

Ricksetzbare Schedules \
Schedules ohne kask.
Rollbacks

Strikte Schedule;{\

Serielle
Schedules




