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1 Wstep

1 Wstep

Programowanie wspo6lbiezne jest powszechnie uznawane za trudne (zob. np. [11, 18, 19,
30]). Zrédlem trudnoéci jest wspéibiezne wykonanie programu, ktére moze potencjalnie
prowadzi¢ do przeplotu operacji wykonywanych przez watki lub procesy na zmiennych
wspoldzielonych, dajac w efekcie nieprawidtowe wyniki. Przykladem jest btedne odczy-
tanie przez proces innej wartosci zmiennej wspoldzielonej, niz ta ostatnio zapisana do
tej zmiennej przez ten proces. Dlatego wiec programista musi przewidzie¢ i wyelimino-
wac tego typu nieprawidlowe zachowanie, synchronizujac wykonanie niektérych operacji.
W tym celu programista ma do dyspozycji odpowiednie niskopoziomowe konstrukcje
synchronizacyjne, np. zamki (ang. locks), monitory (ang. monitors), bariery (ang. bar-
riers), czy semafory (ang. semaphores). Jednakze korzystanie z tych mechanizméw w
sposéb poprawny i efektywny nie jest tatwe, gdyz wymaga wnikliwej analizy catego sys-
temu, a bledy wynikajace z niewtasciwego zastosowania synchronizacji sg czesto trudne
do wykrycia z uwagi na niedeterminizm. Bledna synchronizacja ma powazne skutki dla
dzialania systemu, np. odczyt niespéjnego stanu (ang. inconsistent views), zakleszcze-
nie (ang.deadlock, livelock), hazard (ang. race condition), lub inwersja priorytetéw (ang.
priority inversion).

Programowanie wspoétbiezne jest jednak nieuniknione. Wynika to ze wzrastajacej po-
pularnosci procesoréw wielordzeniowych, gdzie wspélbiezne wykonanie programu jest
niezbedne, aby wykorzysta¢ potencjal wielu rdzeni procesora. Ponadto, wraz z populary-
zacja architektur zorientowanych na ustugi (ang. service oriented architectures) oraz prze-
twarzania w chmurze (ang. cloud computing), takze systemy rozproszone, ktére sa z na-
tury wspoétbiezne, staly sie wszechobecne. Jest to widoczne do tego stopnia, ze rozmaite
aplikacje, poczawszy od edycji dokumentéw tekstowych, a konczac na bazach danych
i aplikacjach typu Big Data, coraz czesciej deleguja przetwarzanie do ushug zdalnych,
ktére wykonujg okreslony program réwnolegle z programem klienta.

Skoro programisci aplikacji coraz czesciej stykaja sie z problemami programowania
wspotbieznego, niezbednym staje sie dostarczenie im odpowiednich abstrakcji, ktére po-
zwalalyby wyeliminowa¢ cze$¢ z tych probleméw oraz ukryé szczegdly implementacji
mechanizméw synchronizacji. Abstrakcje takie sg wykorzystywane w innych dziedzinach
programowania. Przykladowo, programisci nie piszg w praktyce wlasnych rozwiazan do
komunikacji przez sieé, lecz korzystaja z hermetycznych bibliotek (np. Netty, JGroups,
Java Message Service lub Java RMI), ktére dostarczaja tego typu funkcjonalnosé w for-
mie wysokopoziomowego API, ktére zwalnia programiste od implementowania szczegblow
zarzadzania gniazdami czy serializacji danych. W podobny sposéb programisci aplikacji
powinni moéc tworzy¢ systemy wspéibiezne.

1.1 Pamieé¢ Transakcyjna

Pamieé transakcyjna (ang. transactional memory, TM) [22, 32] jest zapozyczona z syste-
moéw bazodanowych uniwersalng propozycja rozwiazania problemu synchronizacji w sys-
temach wspdlbieznych poprzez zastosowanie abstrakcji transakeji (zob. np. [6, 9, 44]).
W tym podejsciu programista jedynie oznacza fragmenty kodu wymagajace synchroniza-
cji jako transakcje, a a system pamieci transakcyjnej jest odpowiedzialny za wykonanie
poszczegdlnych operacji na danych wspoétdzielonych w ramach transakcji w taki sposéb,
zeby zapewniona byla wydajnosé i poprawnosé. Wykonanie kodu transakcji zostaje powie-
rzone odpowiedniemu algorytmowi sterowania wspétbieznoscia, ktéry zapewnia, ze prze-
plot operacji spetnia konkretne gwarancje poprawnosci. Gwarancje te okreslone sg przez
wlasnosci bezpieczenistwa ktére opisuja dany algorytm, np. uszeregowalno$é (ang. seria-
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lizability) [27] lub nieprzezroczysto$¢ (ang. opacity) [17]. Programista, z kolei, nie musi
znaé szczegdtow dziatania zastosowanego algorytmu sterowania wspétbieznoscia, a jedy-
nie wlasnosci bezpieczenstwa, ktore ten algorytm spelnia. W konsekwencji, abstrakcja
transakcji ukrywajaca szczegdly implementacji algorytméw sterowania wspélbieznoscia
oraz spelniajaca okreslone wlasnosci bezpieczenstwa, znaczaco upraszcza programowanie,
wspierajac jednoczednie poprawnosé i wydajnosé dzialania systemow wspotbieznych.

Rozproszona pamieé transakcyjna (ang. distributed transactional memory, DTM)
[8, 25, 10, 30, 43, 5] przenosi idee pamieci transakcyjnej do systeméw rozproszonych.
Generalizacja ta powoduje potrzebe rozwigzania dodatkowych probleméw jak asynchro-
niczno$c¢ i awarie czesciowe, ale takze stwarza nowe perspektywy. Cecha najbardziej od-
rozniajaca transakcje w pamieci transakcyjnej od ich bazodanowych poprzednikéw jest
mozliwo$¢ wykonywania innych operacji niz tylko odczyt i zapis na zmiennych wspot-
dzielonych. W systemach pamieci transakcyjnej wspoétdzielone migdzy transakcjami moga
by¢ obiekty, ktérych operacje odczytu i zapisu majg bardziej zlozong semantyke, np. licz-
niki, czy kolejki. Moga to by¢ takze obiekty ktorych interfejsy sa dowolnie zdefiniowane
przez programiste i ktérych implementacja ma arbitralna semantyke. W rozproszonej
pamieci transakcyjnej dowolno$é definicji obiektéw moze dodatkowo shuzy¢ umiejscowie-
niu wykonania pewnego kodu na konkretnych (zdalnych) wezlach sieci. W szczegdlnosci
wyréznia sie dwa modele. Model przeptywu danych (ang. data flow) zaklada, ze obiekt
na ktorym wykonywana jest operacja migruje do wezla, na ktérym wykonywana jest
transakcja, i wlasnie tam wykonywany jest takze kod operacji. W tym modelu efekty
operacji sa zawsze lokalne wzgledem transakcji. Model przeplywu sterowania (ang. con-
trol flow) zaklada, ze obiekty sa nieruchome i kod operacji wykonuje si¢ zawsze na wezle
,2domowym”. Oznacza to, ze efekty operacji sa lokalne wzgledem obiektu, a nie trans-
akcji. Kazdy z modeli ma swoje wady i zalety, ale unikatows cecha modelu przeptywu
sterowania jest to, ze pozwala on na ,pozyczanie” przez transakcje mocy obliczeniowej od
zdalnych weztéw. Pozwala to na wigksza elastycznosé przy projektowaniu i implementacji
aplikacji rozproszonych.

1.2 Optymistyczne Sterowanie Wspolbieznoscig

Powszechnie stosowanym podejsciem do synchronizacji w (rozproszonej) pamieci trans-
akcyjnej jest podejscie optymistyczne. W podejéciu tym, w ujeciu ogdlnym, transakcje sg
wykonywane jednocze$nie bez wzgledu na charakterystyke dostepow wewnatrz transakeji,
a proba walidacji ich poprawnosci nastepuje pézniej, np. w momencie zatwierdzenia (ang.
commit) gdy wszystkie operacje transakcji zostaly wykonane. Zatwierdzenie konczy sie
powodzeniem, gdy wykonanie transakcji przebieglo w sposéb poprawny. Niepowodzenie
zatwierdzenia nastepuje w wypadku gdy biezaca transakcja wykonala nieprawidtowe ope-
racje, np. usilujac operowaé na tym samym obszarze pamieci (zmiennej wspéldzielonej,
obiekcie) jednoczesnie z inna transakcja w sytuacji, gdy przynajmniej jedna z nich pré-
buje ten obszar modyfikowaé. Scenariusz taki nazywany jest konfliktem (ang. conflict)
i wymaga on wycofania (ang. abort) jednej z transakeji. Wycofanie transakcji oznacza, ze
transakcja usuwa wszelkie oznaki swojego wykonania. Nastepnie transakcja wycofana zo-
stanie wykonana po raz kolejny, w nadziei, ze tym razem konflikt nie wystapi i transakcja
zostanie zatwierdzona poprawnie. PodejScie optymistyczne mozna zaimplementowaé na
wiele sposobow, ale typowym jest buforowanie operacji lub ich wynikow podczas dziatania
transakcji, i wprowadzanie zmian do oryginalnego obiektu dopiero podczas zatwierdzenia
(ang. commit-time), raczej niz modyfikowanie obiektéw juz podczas wykonywania ope-
racji (ang. encounter-time). Typowe jest wykrywanie konfliktéw jak najwczesniej, w celu
minimalizacji marnotrawienia pracy wykonanej przez ostatecznie wycofane transakcje.
Podejscie optymistyczne jest dos¢ uniwersalnym rozwiazaniem, ale ma ono dwa man-
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kamenty. Po pierwsze, podejscie optymistyczne napotyka na problemy wynikajace ze spe-
kulacyjnego wykonywania transakcji w srodowiskach z wysokim wspoétczynnikiem wspot-
zawodnictwa (ang. contention)—tj. takich, gdzie wiele transakcji jednoczesénie ubiega sie
o wykonanie operacji na tym samym obiekcie. Wysokie wspolzawodnictwo sprawia, ze
prawdopodobienstwo wystapienia konfliktéw wzrasta, co z kolei powoduje, ze wzrasta cze-
stos¢ z jaka transakcje sa wycofywane. W efekcie zwigkszone jest prawdopodobienstwo,
ze dana transakcja bedzie wielokrotnie wycofana i wielokrotnie (co najmniej czesciowo)
wykonana, zanim w koncu zostanie zatwierdzona. Co wiecej, wykonywanych jest wiele
obliczen, ktorych wyniki sg nastepnie ignorowane, a po odjeciu transakcji wycofanych,
konfliktujace sie transakcje w praktyce wykonuja sie sekwencyjnie. Istnieja mechanizmy,
ktére eliminuja wyzej opisany problem problem przez zarzadzanie ponownym urucha-
mianiem konfliktujacych transakeji, tak, aby nie doprowadzaé¢ do ponownych konfliktow.
W tym celu mozna stosowaé proste rozwiazania jak wykladnicze opdznienie (ang. expo-
nential back-off) [21], lub rozwiazania zlozone, jak szeregowanie oparte o prawdopodo-
bienistwo wystapienia konfliktéw [13, 49], a takze inne mechanizmy sterowania wspdl-
zawodnictwem (ang. contention management) [14, 31]. Rozwiazania te maja opdézniaé
wykonanie niektérych transakcji (zazwyczaj po pierwszym konflikcie), powodujac obni-
zenie liczby wspotbieznych transakcji. Rozwigzania te natomiast wymagaja parametry-
zacji, co wymaga strojenia parametrow recznie lub wyprowadzania ich podczas dzialania
systemu, a takze prowadzi do koniecznosci reakcji na zmiany profilu obciazenia. Czesto
takze rozwiazania te wymagaja centralnej koordynacji, co uniemozliwia wykorzystanie
ich w systemach rozproszonych.

Kolejnym problemem podejscia optymistycznego jest obstuga operacji niewycofy-
walnych (ang. irrevocable operations). Operacje niewycofywalne sa to operacje, ktérych
efekty sa obserwowalne, ale nie mozna ich usunaé ani nie powinno sie powiela¢. Przykla-
dami takich operacji sa operacje na zamkach, operacje wejscia/wyjscia, czy komunikacja
sieciowa. Operacje te czesto wystepuja w zlozonych aplikacjach i sa zazwyczaj trudne do
zlokalizowania w kodzie transakcji, poniewaz sa wykonywane w ramach procedur beda-
cych czedciami uzywanych przez programiste bibliotek. Natomiast jesli operacja niewy-
cofywalna znajdzie si¢ w kodzie transakcji wykonywanej optymistycznie, to ta transakcja
moze spowodowaé wielokrotne wykonanie operacji niewycofywalnej na skutek konfliktu.
Przyktadowo, spowodowaé to moze wielokrotne wystanie tej samej wiadomosci sieciowej,
tamiac protokét komunikacji, lub wielokrotne pobranie tego samego zamka prowadzac do
zakleszczenia transakcji. Rozwiazanie tego problemu w systemach optymistycznych nie
jest proste. Popularnym rozwiazaniem jest spowodowanie, ze transakcja wykonujaca ope-
racje niewycofywalne nie zostaje nigdy wycofana. Przykladowo, w [45] zaproponowano
system, w ktérym transakcja zawierajaca operacje niewycofywalne staje sie transakcja
niewycofywalna, ktéra zawsze wygrywa konflikty z innymi transakcjami. Jednakze tylko
jedna taka transakcja moze dziata¢ jednoczednie w calym systemie ze wzgledu na para-
doks w wypadku konfliktu miedzy dwoma niewycofywalnymi transakcjami. Powoduje to
jednak zmniejszenie wydajnosei systemu. W [4, 28] zastosowane inne rozwiazanie: system
pamieci transakcyjnej utrzymuje wiele wersji tego samego obiektu, wiec transakcje moga
operowaé na starszych wersjach jes$li operowanie na nowej wersji powodowaltoby kon-
flikt. Rozwigzanie to prowadzi do skomplikowania i spowolnienia systemu pamiegci trans-
akcyjnej. W konsekwencji, wiele istniejacych systeméw pamieci transakcyjnej zabrania
wykonywania operacji niewycofywalnych (np. Haskell [20]) lub wymaga zdefiniowania
operacji, ktére wykonaja kompensacji ich efektéw (np. [7]). Sa to jednak rozwiazania
niepraktyczne, zwlaszcza jesli system rozproszonej pamieci transakcyjnej ma by¢ zaapli-
kowany w zlozonych systemach zorientowanych na ustugi. Przyktadowo, jesli wykonanie
operacji na obiekcie-ustudze powoduje efekt materialny (np. wydruk ksiazki), to operacja
niewycofywalna jest czescia semantyki ustugi i nie istnieje kompensacja, ktéra (bezstrat-
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nie) odwréci jej efekt.

1.3 Pesymistyczne Sterowanie Wspoétbieznoscia

Prostsza metoda rozwigzywania probleméw wymienionych powyzej jest uzycie pesymi-
stycznego podejscia do sterowania wspotbieznoscia. Podejscie pesymistyczne ma swoje
poczatki w transakcjach bazodanowych (np. blokowanie dwufazowe — ang. two-phase
locking [6, 44]) i zostalo przeniesione do pamieci transakcyjnej w [26, 1, 5] oraz w pra-
cach [46, 47]. Ogdblna idea pesymistycznej pamieci transakcyjnej jest taka, ze transakcje
nie wykonujg operacji spekulacyjnie, lecz najpierw sprawdzany jest warunek poprawnosci
wykonania danej operacji, a operacje dla ktorych warunek nie moze by¢ natychmiast spet-
niony ze wzgledu na potencjalny konflikt sa opézniane do momentu, az konflikt staje sie
niemozliwy. Oznacza to, ze transakcje sa wycofywane bardzo rzadko lub wcale, dzigki
czemu wyeliminowane zostaja problemy zwiazane wyzej wymienionymi scenariuszami
z wysokim wspélzawodnictwem i z operacjami niewycofywalnymi.

W [26] pokazano jednakze, ze podejécie pesymistyczne w formie stosowanej do tej
pory ma negatywny wplyw na wydajno$¢ systeméw pamieci transakcyjnej, poniewaz jest
uzaleznione od szeregowego wykonywania transakcji, ktére wykonuja zapisy do zmien-
nych. Ograniczenie to ma na celu wykluczenia konfliktéw, ale powoduje ono ograniczenie
réwnolegtosci wykonania.

Gléwnym celem przedstawionej pracy bylo pokazanie, ze obnizenie wydajnosci nie
jest nieodzowna czeécig podejécia pesymistycznego i moze by¢ catkowicie wyelimino-
wane. W tym celu, rozwazono zastosowanie techniki wezesnego zwalniania zasob6éw (ang.
early release). Wezesne zwalnianie zasob6w to technika optymalizacyjna stosowana w pa-
mieci transakcyjnej, gdzie pary transakcji miedzy ktorymi zachodzi konflikt sa jednak
zatwierdzane [29], jesli tylko przeplot operacji, ktéry prowadzi do konfliktu jest w istocie
poprawny. Technika ta jest szczegdlnie efektywna w podejSciu pesymistycznym, gdzie
transakcje nie sa wycofywane. Przy takim zalozeniu, mozna zezwoli¢ transakcjom na
odczytywanie ostatecznego stanu zmiennych modyfikowanych przez inna transakcje bez
troski o odczytanie stanu niepoprawnego, pomimo tego, ze modyfikujaca transakcja nie
zostala jeszcze zatwierdzona. Systemy korzystajace z techniki wezesnego zwalniania (np.
[21, 29, 16, 7, 36]) pokazuja, ze powoduje ona znaczaca poprawe efektywnosci dziala-
nia pamieci transakcyjnej. Dlatego tez w niniejszej pracy wykorzystano te technike jako
rdzen zaproponowanych optymalizacji, dazac do stworzenia bezpiecznego i wydajnego
systemu pesymistycznej pamieci transakcyjnej.

1.4 Bezpieczenstwo

W odréznieniu od transakcji bazodanowych, pamieé¢ transakcyjna pozwala na wlaczanie
dowolnych operacji do kodu transakcji obok odczytéw i zapisow na danych wspotdzielo-
nych. Powoduje to, ze pamie¢ transakcyjna musi wykonywac¢ transakcje bardziej ostroz-
nie, niz jest to wymagane w bazach danych. Przykladowo, uszeregowalnosé¢ ustanawia,
ze jesli transakcje, ktére sa zatwierdzone, wykonaty sie poprawnie, to calosé wykonania
moze by¢ uznana za poprawna. Jesli wiec transakcja bazodanowa przeczyta ze zmiennej
niespdjng wartos¢, wystarczy, ze nie dopusci sie tej transakcji do zatwierdzenia, i caly
przeplot pozostanie poprawny w Swietle uszeregowalnosci. Natomiast, jedli pamieé trans-
akcyjna pozwoli transakcji na odczytanie wartosci niespéjnej, moze dojéé do ztamania
jakiegos$ niezmiennika i wykonania nieprzewidzianej niebezpiecznej operacji, np. podziatu
przez zero lub wejscia w petle nieskonczona. W takim wypadku, klasyczne wlasno$ci ba-
zodanowe, takie jak uszeregowalnosé sa niewystarczajace dla zapewniania poprawnosci
pamieci transakcyjnej. Pamieé transakcyjna wymaga wlasnoéci bezpieczenstwa, ktore
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beda ograniczaé¢ lub wyklucza¢ mozliwo$¢ odczytu niespéjnego stanu przez transakcje
niezaleznie od tego, czy beda one ostatecznie zatwierdzone. W tym celu zaproponowano
wlasnos¢ nieprzezroczystosci, ktéra, ponad wymagania uszeregowalnosci, wymaga takze
utrzymania miedzy transakcjami porzadku czasu rzeczywistego i uniemozliwia transak-
cjom czytanie modyfikacji wprowadzonych przez zywe (jeszcze niezatwierdzone) transak-
cje. Nieprzezroczystosdé stala sie standardowa wlasnoscia systemdw pamieci transakcyjnej
i jest de facto spelniana przez wiekszos¢ systeméw prezentowanych w literaturze.

Jednak, jesli wykluczyé czytanie modyfikacji wprowadzonych przez niezatwierdzone
transakcje, niemozliwym staje si¢ uzycie techniki wczesnego zwalniania zasobdéw, na-
wet jesli nie powoduje to niepoprawnych zachowan. Natomiast przed zaproponowaniem
wydajnej pamigci transakcyjnej, niezbednym staje sie zdefiniowanie gwarancji popraw-
noéci ktore przez taki system musza byé spelione i odkrycie lub zdefiniowanie wlasno-
Sci bezpieczenstwa ktore beda te gwarancje okreslaé¢, jednoczeénie dopuszczajac uzycie
wczesnego zwalniania zasobéw. Ze wzgledu na fakt, Ze nieprzezroczystosé jest bardzo re-
strykcyjna wlasnoscia, w celach praktycznych w literaturze zaproponowano wiele innych,
rozluZnionych wlasnodci bezpieczenstwa, takich jak sp6jnosé $wiata wirtualnego (ang.
virtual world consistency — VWC') [24], specyfikacja pamieci transakeyjnej (ang. transac-
tional memory specification — TMS1 1 TMS2) [12], nieprzezroczystosé elastyczna (ang.
elastic opacity) [16], nieprzezroczystosé zywa (ang. live opacity) [15] i inne. W ramach tej
rozprawy dokonano analizy tych wlasnosci, a takze istniejacych wlasnosci bazodanowych
celem okreslenia czy pozwalaja na optymalizacje przez wczesne zwalnianie zasobéw, jakie
ograniczenia naktadaja na te optymalizacje i jakich wymagaja dodatkowych zatozen. Na
podstawie tej analizy wprowadzono nowe wlasnoéci przeznaczone dla systemoéw pamieci
transakcyjnej z wczesnym zwalnianiem zasobdéw, ktére jednoczednie dostarczaja silnych
gwarancji bezpieczenstwa.

1.5 Model Systemu

Pamieé¢ transakcyjna moze by¢ uzywana w ramach wielu modeléw systemu, ktére wply-
waja na zalozenia, jakie algorytm sterowania wspoétbieznoscia bedzie przyjmowacé. Po
pierwsze, pamieé¢ transakcyjna moze dzialaé na zmiennych (obiektach-zmiennych), czyli
na obiektach, ktérych stan jest zdefiniowany przez pojedyncza wartosé, ktora z kolei moze
by¢ odczytana lub nadpisana. Model taki jest typowy dla nierozproszonej pamigci trans-
akcyjnej (np. [11, 18, 29]), ale rozproszona pamieé transakcyjna czesciej uzywa modelu
gdzie obiekty wspoldzielone sa bardziej zlozone (np. [30, 43]). Konkretnie, wyrézniamy
tutaj dwa modele obiektowe: jednorodny (ang. homogeneus) i niejednorodny (ang. hetero-
geneous). W modelu jednorodnym obiekty sa jednakowe i relatywnie proste: odpowiadaja
strukturom takim jak liczniki czy stosy. Obiekty wspéldziela jeden interfejs, ktéry zawiera
jedna operacje odczytu i jedna operacje zapisu o znanej semantyce. W modelu niejedno-
rodnym zaklada sie, ze kazdy z obiektéw definiuje wlasny interfejs zawierajacy dowolne
operacje o dowolnej (i zazwyczaj nieznanej a priori) semantyce, dzialajace na zlozonym,
hermetycznie odizolowanym stanie. Rozne modele maja rézne aplikacje: zmienne znaj-
duja zastosowanie w systemach lokalnych i réwnoleglych o duzej wydajnoéci oraz bazach
danych, podczas gdy modele obiektowe uzywane sa w ztozonych systemach chmurowych
czy architekturach zorientowanych na ustugi, gdzie kazdy z obiektéw wyrazaé moze nawet
cale ustugi.

Po drugie, systemy pamieci transakcyjnej moga dostarczaé¢ réznych interfejséw dla sa-
mych transakcji. Wiele optymistycznych i pesymistycznych systeméw jest systemami wy-
lacznie zatwierdzajacymi (ang. commit-only), gdzie transakcja dazy zawsze do tego, zeby
po wykonaniu swoich operacji wykonaé zatwierdzenie (np. [46, 3, 26]). Alternatywnie, pa-
mieé transakcyjna moze by¢ systemem z dowolnoscia wycofania (ang. arbitrary abort),
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gdzie transakcja moze w dowolnym momencie dzialania samoistnie wycofaé¢ sie, zamiast
podejmowaé proby zatwierdzenia. Dodanie operacji wycofania do interfejsu transakcyj-
nego powoduje, ze system staje si¢ bardziej ekspresywny, a takze dostarcza istotnej dla
wydajnej implementacji odpornosci na awarie cze$ciowe funkcjonalnosci.

Warto odnotowaé, ze systemy pamieci transakcyjnej dzialajace na zmiennych moga
przyja¢ duzo szersze zalozenia odnosnie do stanu systemu, niz pamieé transakcyjna dzia-
tajaca na obiektach w pozostalych modelach. Powoduje to, ze jesli poréwnamy wydaj-
noé¢ takich dwoch systeméw stosujac tylko zmienne, pamieé¢ transakcyjna dzialajaca na
zmiennych bedzie bardziej wydajna od pamigci obiektowej. Natomiast, jesli porownamy
te dwa systemy uzywajac modelu obiektowego, pamieé transakcyjna dzialajaca na zmien-
nych ma szanse dziala¢ nieprawidtowo ze wzgledu na jej zbyt silne zalozenia. Podobnie,
pamie¢ transakcyjna przystosowana do dowolnych wycofan moze byé uzyta w modelu
wylacznie zatwierdzajacym, chociaz skutkowaé to bedzie obnizeniem wydajnosci w po-
rownaniu do odpowiednika przystosowanego do pracy w modelu wytacznie zatwierdzaja-
cym. Z drugiej strony, pamieé transakcyjna wylacznie zatwierdzajaca nie moze by¢ uzyta
poprawnie i wydajnie w modelu, w ktérym transakcje moga by¢ dowolnie wycofywane.
Stypulujemy, ze praktyczno$é¢ systemu pamieci transakcyjnej jest uwarunkowana moz-
liwoscia jego aplikacji w szerokiej gamie modeli systeméw przy zachowaniu wydajnosci
i poprawnosci. W konsekwencji rozprawa rozwazy aplikacje wprowadzonych algorytméw
w réznych modelach, starajac si¢ osiagna¢ uniwersalnosc. Jednoczednie przedstawiamy
warianty naszych algorytmdéw majace na celu poprawe wydajnosci w konkretnych mo-
delach.

Przyjeto tez zalozenie, ze praktyczny system rozproszonej pamigci transakcyjnej nie
moze opiera¢ si¢ na centralnych strukturach, ktére wprowadzaltyby pojedynczy punkt
awarii (ang. single point of failure), gdyz ograniczaloby to skalowalno$é¢ (ang. scalability)
systemu, oraz uniemozliwialoby jego funkcjonowanie pomimo cze$ciowych awarii.

1.6 Zywotno$é i Postep

Dodatkowo, poza poprawno$cig systemu, praktyczny system pamieci transakcyjnej powi-
nien takze gwarantowad, ze poszczegdlne operacje wewnatrz transakcji zostang wykonane,
tj. zywotno$é (ang. liveness), oraz, ze kazda z transakcji ostatecznie bedzie zatwierdzona,
tj. postep (ang. progress). Podstawowa wlasnosci zywotnosci dla pamieci transakcyjnej
jest wolno$é od zakleszezenia (ang. deadlock freedom), ktéra oznacza, ze transakeje nigdy
nie doprowadzaja do zakleszczen. Zakleszczenie to sytuacja, w ktorej miedzy transak-
cjami wystepuje cykl oczekiwania. Silna progresywnosé¢ (ang. strong progressiveness) [17]
to popularna wlasno$¢ postepu moéwiaca, ze konflikt nie moze doprowadzi¢ do sytuacji,
w ktérej wszystkie skonfliktowane transakcje zostaja zmuszone do wycofania. System
pamieci transakcyjnej ktory nie spelnia tych wlasnosci zywotnoéci i postepu moze do-
prowadza¢ do “klinowania sie“ calego systemu, a wiec nie jest systemem praktycznym.

1.7 Teza

W Swietle powyzszych zamierzen i wymogéw, sformulowano w pracy nastepujaca teze:

MoZliwym jest zaproponowanie pesymistycznego algorytmu sterowania wspotbiezZnosciq
dla rozproszonej pamieci transakcyjnej, ktory jednoczesnie:

a) osigga wysokq wydajnosé,
b) spelnia silne wlasnosci bezpieczenistwa, zZywotno$ci i postepu,
¢) gwarantuje poprawne wykonanie operacji niewycofywalnych,

d) jest stosowalny w ogdlnych modelach systemdw.
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1.8

Kontrybucja

Przedstawiona teza jest udowodniona poprzez kontrybucje wprowadzone ponizej i opisane
szczegbdlowo w poszezegdlnych rozdziatach rozprawy.

I

II

II1

v

Analiza istniejacych wtlasnosci i algorytméw pamieci transakcyjnych.
Formalnie przeanalizowano istniejace wtasnosci bezpieczenstwa dla pamieci trans-
akcyjnej oraz bazodanowe warunki spéjnosci celem okreslenia, czy znajduja one
zastosowanie w pamieci transakcyjnej z wezesnym zwalnianiem zasobéw. W szcze-
gblnoéci, okredlono, czy pozwalaja one na wczesne zwalnianie zasobdw, jakie klasy
niespdjnych odczytéw sa przez nie dopuszcezane i jakie ograniczenia sa przez nie na-
tozone na transakcje. Nastepnie, zbadano wybrane istniejace pesymistyczne i roz-
proszone pamieci transakcyjne, oraz pamieci transakcyjne stosujace wczesne zwal-
nianie zasobéw, ustalajac ich parametry i gwarancje bezpieczenstwa. Pozwala nam
to wyciagnaé¢ wnioski o stosowalnosci istniejacych wlasnosci do systeméw z weze-
snym zwalnianiem zasobéw. Ponadto, analiza pozwolila na ustalenie, ktére algo-
rytmy i techniki moga byé¢ uzyte do implementacji pesymistycznej rozproszonej
pamieci transakcyjnej. Analizy przedstawione sa w Rozdzialach 3 i 4, i stanowia
rozszerzenie wynikéw zaprezentowanych w [38] i [40].

Nowe silne wlasnosci bezpieczenstwa dla pamieci transakcyjnej z wcze-
snym zwalnianiem zasobdéw.

W pracy zaproponowano zostaly dwie nowe wtasnosci bezpieczenstwa, nieprzezro-
czystosé do ostatniego uzycia i silna nieprzezroczystosé do ostatniego uzycia, ktore
daja silne gwarancje spojnosci i wykluczaja wiekszos¢ klas niespdjnych odczytow
stanu, jednoczesnie pozwalajac na wczesne zwalnianie zasobdéw. Wtlasnoéci wraz
z ich charakterystyka przedstawiono oraz omoéwiono w Rozdziale 5. Wlasnosci te
zostaly wezedniej zaprezentowane w [37, 40].

Nowe pesymistyczne algorytmy sterowania wspoétbieznoscia dla pesymi-
stycznej (rozproszonej) pamieci transakcyjnej.

Ponadto w pracy opisano szereg nowych algorytméw sterowania wspoltbieznoécia
dla pesymistycznej (rozproszonej) pamieci transakcyjnej. Rozpoczeto od rozszerze-
nia istniejacych algorytméw wersjonowania [46, 47] celem wykluczenia pojedyn-
czego punktu awarii i uogdlnienia ich do modelu pozwalajacego na dowolne wyco-
fywanie transakcji, w efekcie uzyskujac algorytmy BVA+R, SVA+R i RSVA+R.
Nastepnie zastosowano szereg daleko idacych optymalizacji ze wzgledu na typy
wykonywanych operacji, aby uzyskaé¢ algorytmy sterowania wspdtbieznoscia Opt-
SVA+R i OptSVA-CF+R (wraz z wariantami), ktére daza do wysokiego stopnia
zrownoleglenia transakcji. Pokazujemy, ze owe algorytmy pozwalaja na wicksze
zrownoleglenie wykonan transakcji niz ich poprzednicy i wykazujemy ich wlasnosci.
Algorytmy wprowadzone sa w Rozdziale 6, a ich dowody poprawnoéci znajduja sie
w Rozdziale 7. Nowe algorytmy stanowig rozszerzenie badan zaprezentowanych
w [35, 36, 39, 42, 48].

Dowody bezpieczenstwa i techniki dowodzenia.

Przedstawiono zostaly takze techniki dowodzenia pozwalajace nam na wnioskowa-
nie o bezpieczenstwie (nieprzezroczystosé i nieprzezroczystosé do ostatniego uzycia)
algorytméw z wczesnym zwalnianiem zasobéw. Nastepnie zastosowano wprowa-
dzone techniki, udowadniajac wtasnosci wybranych algorytméw. Zaprezentowane
jest to w Rozdziale 7 i stanowi rozszerzenie wynikéw pokazanych w [40, 41, 48].

Implementacja nowych algorytméw. Efektem pracy byly tez implementacje
systemoOw rozproszonej pamieci transakcyjnej w modelu przeplywu sterowania dla
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dwéch z zaprezentowanych algorytméw sterowania wspéibieznoscia. Jedna z im-
plementacji postuzyta do pokazania, ze OptSVA-CF+R przewyzsza efektywnoscia
wysokiej klasy optymistyczny system rozproszonej pamieci transakcyjnej. Imple-
mentacje i ewaluacja sa zaprezentowane w Rozdziale 8 i odzwierciedlaja one wyniki
badani w [36, 39, 42].

VI Analiza statyczna i prekompilator. Wprowadzono tez prekompilator, ktéry jest
w stanie wygenerowaé informacje wymagane a priori przez niektére z zaprezento-
wanych algorytmow pamieci transakcyjnej na podstawie analizy statycznej kodu
zrodtowego transakcji. Prekompilator zaprezentowany jest w Rozdziale 9 i odzwier-
ciedla badania zaprezentowane w [33, 34].

2 Analiza Istniejagcych Wtasnosci

W celu analizy istniejacych wlasnosci bezpieczenstwa, zaréwno dla pamieci transakcyjnej,
jak 1 warunkéw spéjnosci dla baz danych, zdefiniowano formalnie wczesne zwalnianie
zasobéw jako scenariusz, gdzie wykonywane sa przynajmniej dwie transakcje T; i T}
w taki sposéb, ze transakcja T; zapisuje do jakiej§ zmiennej z warto$¢ v, a nastepnie 7}
odezytuje v z x , gdy T; jest zywa. Méwimy wtedy, ze T; zwalnia xz do T;. Nastepnie
zdefiniowano trzy warunki, ktére okreslaja do jakiego stopnia jaka$ wlasnosé B pozwala
na wczesne zwalnianie zasobéw:

Def. 4 (Dopuszczanie Wezesnego Zwalniania Zasobéw) Wilasnoéé 3 dopuszeza taka hi-
storie wykonania, gdzie wystepuje wczesne zwalnianie zasobdow.

Def. 5 (Dopuszczanie Nadpisywania) Wlasnosé P dopuszcza taka historie wykonania,
gdzie wystepuje wczesne zwalnianie zasobéw i gdzie transakcja T;, ktéra zapisuje
warto$¢ v do zmiennej z i zwalnia zmienna x do transakcji 7;, nastepnie zapisuje
ponownie jaka$ warto$é v’ do z po tym, jak T; odczyta v z z.

Def. 6 (Dopuszczanie Wycofywania Po Zwolnieniu Zasobéw) Wlasnosé P dopuszcza
taka historie wykonania, gdzie wystepuje wczesne zwalnianie zasobéw i gdzie trans-
akcja T, zwalnia jaka$ zmienng do transakcji T}, a nastepnie T; ostatecznie zostaje
wycofana.

Sposérod tych definicji, Def. 4 jest warunkiem koniecznym stosowalnosci wlasnosci
dla pamieci transakcyjnej z wezesnym zwalnianiem. Def. 5 stuzy wykluczeniu wlasnosci
zbyt permisywnych, ktore pozwalaja na czytanie stanu niespdéjnego w trakcie dziatania
transakcji. Odczyt takiego stanu moze prowadzi¢ do niebezpiecznych sytuacji opisanych
w [17]: bledéw arytmetyki obiektowej, wejScia w nieskoriczona petle, dzielenia przez zero.
Def. 6 stuzy zapewnieniu, ze nie ogranicza si¢ mozliwoéci wycofania transakcji, ktore
wykonuja wczesne zwalnianie zasobéw. Takie ograniczenie czyni te transakcje niewyco-
fywalnymi, co niesie ze sobg wiele probleméw, np. ograniczenie mozliwoéci wykonywania
takich transakcji sekwencyjnie [45]. Co wiecej wymuszenie ostatecznego zatwierdzenia
w tych transakcjach doprowadza do tego, ze w systemach z dowolnym wycofaniem (w
szezegblnosci w systemach potencjalnie awaryjnych) wezesne zwalnianie zasobdéw jest
wykluczone catkowicie.

Analizujemy istniejace wlasnosci bezpieczenstwa dla pamieci transakcyjnej oraz wa-
runki spdjnosci uzywane w systemach baz danych pod wzgledem wyznaczonych kryteriéw
i zaprezentowano wyniki analizy w Tablicy 3. Tablica ta informuje, ktére z wyzej wy-
mienionych definicji sa spelniane przez konkretng wtasnoéé. Dodatkowo informuje, czy
wlasnosé wywodzi sie z systemow baz danych i czy jest szeroko uzywana w systemach
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Wtlasnosé Zastosowanie Def. 4 Def. 5 Def. 6 CUszeregowalne
Serializability bazy danych, TM v v v v
co bazy danych v v v X
Recoverability bazy danych v v v X
Cascadelessness bazy danych X X X X
Strictness bazy danych X X X v
Rigorousness bazy danych X X X v
Opacity ™ X X X v
Markability ™ X X X v
TMS1 ™ X X X v
TMS2 ™ X X X v
Vvwc ™ v X X v
Live opacity ™ v X X v
Elastic opacity ~TM v X X X

Tablica 1: Podsumowanie dopuszczalnosci wezesnego zwalniania zasobéw w istniejacych wla-
snoéciach.

pamieci transakcyjnej, a takze, w ostatniej kolumnie, ustalono czy dana wlasnosé¢ jest
silniejsza od uszeregowalnosci — tzn. czy kazda historia spelniona przez dana wlasnosc
spelnia takze wlasnosé uszeregowalnoéci. W tabeli podano nazwy wlasnosci w jezyku
angielskim.

Przedstawiona w pracy analiza wykazuje, ze tylko niewielka liczba istniejacych wta-
snosci pozwala na jakiekolwiek wykorzystanie wczesnego zwalniania zasobow. Sposrod
pozostalych wlasnoéci, te ktére pozwalaja na wczesne zwalnianie zmiennych sg albo zbyt
dozwalajace, pozwalajac na nadpisywanie uprzednio zwolnionej zmiennej, albo zbyt re-
strykcyjne, wymagajac od transakcji zwalniajacych zmienne, aby byly efektywnie nie-
wycofywalne. W konsekwencji mozna zauwazy¢ brak wlasnoéci praktycznie stosowalnej
w systemach pamieci rozproszonej z wczesnym zwalnianiem zasobow.

3 Analiza Istniejacych Algorytmow

Nastepnym krokiem byta analiza istniejacych algorytméw sterowania wspotbieznodcia
dla pamieci transakcyjnej i systeméw pamieci transakcyjnej. Poniewaz badania nad pa-
miecia transakcyjna zaowocowaly duza liczba rozwiazan, skupiono si¢ na systemach od-
zwierciedlajacych nastepujace aspekty: rozproszone systemy pamieci transakcyjnej, pe-
symistyczne pamieci transakcyjne, oraz pamieci transakcyjne wykorzystujace wczesne
zwalnianie zasobow. Dla kazdej kategorii algorytméw dokonano ogdlnego przegladu ist-
niejacych algorytmow, oraz dokladnniejszej analizy wybranych przedstawicieli z kazdej
kategorii.

Wyniki analizy podsumowano w Tablicy 2. Kolumna podejscie wskazuje czy algo-
rytm jest pesymistyczny czy optymistyczny. Kolumna postep wskazuje, czy algorytm jest
blokujacy (oparty na zamkach) czy tez jest pozbawiony czekania. Nalezy odnotowad,
ze SemanticTM nie wymaga czekania, przy zalozeniu istnienia odpowiedniego modutu
szeregujacego transakcje przed wykonaniem. Kolumna modyfikacje wskazuje, czy algo-



Algorytm Podejscie Postep Modyfikacje ‘Wycofania A priori Obiekty Zaklesz- Bezpie- Zwalnianie Operacje
czenie czenstwo  zasobéw niewycofywalne

B2PL pesymistyczne blokujacy p. wykonania przy zakleszczeniu @ dowolne tak sertalizable  tak wycofywane

C2PL pesymistyczne blokujacy p. wykonania bez wycofywania RSet, WSet dowolne nie serializable  tak poprawne

S2PL pesymistyczne blokujacy p. wykonania przy zakleszczeniu & dowolne tak strict odczyty wycofywane

R2PL pesymistyczne blokujacy p. wykonania przy zakleszczeniu @ dowolne tak TigoTous nie wycofywane

CS2PL pesymistyczne blokujacy p. wykonania bez wycofywania RSet, WSet dowolne nie opaque odczyty poprawne

CR2PL pesymistyczne blokujacy p- wykonania bez wycofywania RSet, WSet dowolne nie opaque nie poprawne

CAS2PL pesymistyczne blokujacy p- wykonania dowolne RSet, WSet dowolne nie opaque odczyty wycofywalne
przez uzytkownika

CAR2PL pesymistyczne blokujacy p- wykonania dowolne RSet, WSet dowolne nie opaque nie wycofywalne
przez uzytkownika

BVA pesymistyczne  blokujacy p- wykonania bez wycofywania ASet niejednorodne nie opaque nie poprawne

SVA pesymistyczne blokujacy p. wykonania bez wycofywania ASet, niejednorodne nie serializable tak poprawne

suprema

TL2/DTL2 optymistyczne blokujacy p- zatwierdzenia przy konflikcie 1%} zmienne nie opaque nie wycofywane

TFA optymistyczne blokujacy p. zatwierdzenia przy konflikcie %] jednorodne nie opaque nie wycofywane

MS-PTM pesymistyczne blokujacy p. zatwierdzenia bez wycofywania %] zmienne nie opaque nie poprawne

PLE pesymistyczne blokujacy p- wykonania bez wycofywania 1%} zmienne nie opaque nie poprawne

SemanticTM  pesymistyczne pozbawiony p. wykonania bez wycofywania ASet, zmienne nie opaque nie powtarzane

czekania® zaleznosci
DATM optymistyczne blokujacy p. zatwierdzenia przy nadpisaniu, 1%} zmienne tak conflict tak wycofywane
zakleszczeniu serializable

i kaskadzie

Tablica 2: Podsumowanie algorytméw sterowania wspotbieznoscia dla pamieci transakcyjnej.
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rytm wprowadza modyfikacje do obiektéw podczas wykonania operacji na obiekcie czy
modyfikacje sa op6znione do momentu zatwierdzenia. Kolumna wycofania méwi, kiedy
transakcje w danym algorytmie wykonuja wymuszone wycofanie. W kolumnie a priori
wskazane sa dane wymagane do poprawnego wykonania wykonania transakcji jeszcze
przed uruchomieniem. Kolumna obiekty mowi w jakim modelu ze wzgledu na definicje
obiektow dziala algorytm. Warto zauwazy¢, ze algorytmy dzialajace w modelu obiekto-
wym niejednorodnym moga by¢ uzyte rowniez w modelu jednorodnym, a algorytmy dzia-
tajace w modelu jednorodnym moga by¢ uzyte takze w modelu ze zmiennymi. 7 drugiej
strony algorytmy oznaczone jako dzialajace z dowolnymi obiektami sa uzywane w modelu
zmiennych, ale moga by¢ trywialnie zgeneralizowane do dowolnego modelu obiektowego.
Kolumna zakleszczenie informuje czy algorytm dopuszcza wystapienie zakleszczenia. Ko-
lumna bezpieczenstwo wskazuje, jakie wlasnosci bezpieczenstwa sa spelnione przez algo-
rytm (podane w jezyku angielskim). Kolumna zwalnianie zasobdw méwi czy algorytm
wykorzystuje technike wczesnego zwalniania zasobéw. Niektore algorytmy dopuszczaja
wczesne zwalnianie przez transakcje zmiennych tylko-do-odczytu. W koricu, kolumna ope-
racje niewycofywalne wskazuje jak algorytm radzi sobie z operacjami niewycofywalnymi:
czy sa one wykonywane zawsze poprawnie, czy moga wystapi¢ w wycofanej transakcji
lub czy moga by¢ wykonane wielokrotnie. Rozréznié nalezy tutaj wycofanie w sensie
ogdlnym i wycofanie na zyczenie programisty—jesli programista nakaze transakcji wyco-
faé sie (poprzez wywolanie operacji wycofania), wycofanie operacji niewycofywalnej jest
zamierzone przez programiste, wiec jest zachowaniem poprawnym.

3.1 Wiasno$ci Pamieci Transakcyjnej z Wczesnym Zwalnia-
niem

Warto zauwazy¢, ze pomimo istnienia wlasnosci bezpieczenistwa, ktére pozwalaja na wcze-
sne zwalnianie zmiennych, takich jak spéjnosé swiata wirtualnego (ang. virtual world
consistency, VWC), nieprzezroczystosé elastyczna (ang. elastic opacity) [16], czy nie-
przezroczystosé zywa (ang. live opacity), to w praktyce algorytmy pamieci transakcyjnej
ktére uzywaja wezesnego zwalniania nie zaspokajaja zadnej z nich, a jedynie relatywnie
staba wlasno$é uszeregowalnosdci (ang. serializability) lub uszeregowalnosci konfliktowej
(ang. conflict serializability). Zauwazamy, ze silniejsze z tych wlasnosci nie moga by¢é
uzyte poniewaz wymagaja one, zeby transakcje, ktore zwalniaja wczesnie zmienne nie
mogly sie wycofaé. Z drugiej strony, zachowania przedstawionych algorytmoéw bardzo
réznia sie od siebie. Np. algorytmy z rodziny blokowania dwufazowego (ang. two-phase
locking, 2PL) i algorytm wersjonowania w oparciu o suprema (ang. Supremum Versio-
ning Algorithm, SVA) nie pozwalaja na nadpisywanie zmiennej po jej zwolnieniu, podczas
gdy DATM na to pozwala. Poniewaz te réznice nie sg okreslone przez wlasnosci, wnio-
skujemy, ze brakuje odpowiednich wtasnosci bezpieczenstwa dla pamieci transakcyjnej
wykorzystujacej wczesne zwalnianie zasobdw.

3.2 Rozproszona Pamie¢ Transakcyjna

Sposérdéd przeanalizowanych algorytméw wyszezegdlniamy algorytmy, ktére moga byé
uzyte do implementacji rozproszonej pamieci transakcyjnej: algorytmy blokowania dwu-
fazowego, algorytmy wersjonowania (ang. versioning algorithms): BVA i SVA, oraz DTL2
i TFA. Algorytmy te byly projektowane ze szczegdlnym uwzglednieniem systeméw roz-
proszonych lub sa w nich wykorzystywane. Sposrdod tych systeméw BVA i SVA uzywaja
globalnego zamka celem przyznania kazdej uruchamianej transakcji numeru wersji. Jest
to problematyczne ze wzgledu na skalowalnos¢ systemu, poniewaz wymaga, zeby kazdy
klient kontaktowal sie z jednym konkretnym wezlem sieci. Natomiast, jak pokazano poni-
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zej, globalny zamek mozna z tych algorytméw wyeliminowaé na rzecz bardziej ztozonego
schematu zamkéw opartych na wiedzy a priori wykorzystywanej przez te algorytmy. Po-
nadto, sposrdd tych algorytméw, TFA jest zaprojektowany do pracy w modelu przepltywu
danych, podczas gdy blokowanie dwufazowe, algorytmy wersjonowania i DTL2 dziataja
w modelu przeplywu sterowania.

Algorytmy MS-PTM, PLE i DATM sg mniej zdatne do implementacji w $rodowi-
sku rozproszonym, poniewaz uzywaja globalnych zamkéw, ktore sa problematyczne ze
wzgledu na skalowalno$é. Ponadto, MS-PTM, PLE i DATM implementuja mechanizm
bezruchu (ang. quiescence), ktory opdznia zatwierdzanie transakcji do momentu kiedy
wszystkie poprzednie transakcje zakoriczyly proces modyfikacji zmiennych. Dzieki temu,
wszystkie transakcje moga zakoniczyé sie bezkonfliktowo, ale mechanizm ten wymaga
komunikacji pomiedzy procesami obstugujacymi transakcje. Komunikacja taka jest nie-
praktyczna w systemie rozproszonym, gdzie klienci moga by¢ geograficznie rozproszeni,
oddzieleni zaporami ogniowymi (ang. firewalls) lub, w przypadku urzadzeri mobilnych,
moga nie posiada¢ odpowiedniej mocy obliczeniowej do obstugi wykrywania bezruchu.
W konsekwencji przed wprowadzeniem tych algorytméw do $rodowiska rozproszonego
nalezy najpierw wprowadzi¢ metody pozwalajace transakcjom na wypychanie informacji
niezbednych do dziatania mechanizmu bezruchu oraz rozproszy¢ globalne zamki. W prze-
ciwienstwie do algorytméw wersjonowania, wymagane tutaj rozwiazania sg nietrywialne.

Trudno jest wyobrazi¢ sobie zastosowanie SemanticTM w $rodowisku rozproszonym
ze wzgledu na wymaganie tego systemu co do porzadku wykonywania operacji. Seman-
ticTM wymaga, zeby operacje na zmiennych byty umieszczone w kolejkach odpowiednich
dla tych zmiennych w taki sposob, ze dla dowolnych dwoch transakcji wszystkie opera-
cje pierwszej z nich sg umieszczone we wszystkich kolejkach przed operacjami drugiej
transakcji lub vice versa. Wymaganie to jest trudne do zaspokojenia w systemie rozpro-
szonym, gdzie jego egzekwowanie wymagatoby zastosowania mechanizmu szeregujacego
rownie zlozonego jak sama pamieé¢ transakcyjna. Z tego powodu nalezy uznaé¢ Seman-
ticTM za algorytm malo praktyczny w kontekscie systeméw rozproszonych.

Warto zauwazy¢, ze sposrod wymienionych systeméw nadajacych sie do implementa-
cji w systemach rozproszonych, tylko blokowanie dwufazowe i algorytmy wersjonowania
wspieraja operacje niewycofywalne.

4 Nowe Wlasnosci

Zaréwno wykonany przeglad wlasnoéci, jak i przeglad algorytméw, sugeruja, ze brak jest
wlasnosci dobrze opisujacych praktyczne algorytmy sterowania wspotbieznoscia w pa-
mieci transakcyjnej. W konsekwencji, wprowadzono dwie nowe wlasnosci, ktore wypel-
niaja owa nisze.

4.1 Nieprzezroczystosé do Ostatniego Uzycia

Pierwsza zaprezentowana wlasnoscia jest wlasnos$é nieprzezroczystosci do ostatniego uzy-
cia (ang. last-use opacity). Wlasnosé ta jest oparta o definicje nieprzezroczystosci, wiec
zachowuje ona silne gwarancje bezpieczenstwa. Wyjatkiem jest wymaganie, zeby trans-
akcje zawsze czytaly wartoéci zmiennych ktére byly zapisane przez transakcje uprzednio
zatwierdzone. Nieprzezroczystosé do ostatniego uzycia zezwala na czytanie danych zapi-
sanych przez transakcje niezatwierdzone pod warunkiem, ze dane te bytly zapisane przez
ostateczne operacje zapisu (ang. closing writes). Ostateczna operacja zapisu to taka ope-
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racja, po ktorej nie wystapi zadna inna operacja zapisu na tej samej zmiennej i bedzie
to prawda dla wszystkich potencjalnych wykonan tej transakcji.

Wtlasnos¢ nieprzezroczystosci do ostatniego uzycia méwi, ze transakcje, ktore sa za-
twierdzone moga czytaé tylko wartosci zapisane przez inne transakcje, ktore sa rowniez
zatwierdzone. Ponadto, transakcje niezatwierdzone (zywe lub wycofane) moga czytaé
wartosci zapisane przez inne transakcje, jesli transakcje te sa zatwierdzone lub jesli war-
tosci te byly zapisane przez ostateczng operacje zapisu jakiejs niezatwierdzonej transakcji.

Okreslona w ten sposéb wlasnosé bezpieczenstwa moze byé¢ uzywana do opisu syste-
moéw z wezesnym zwalnianiem zasobéw, jednocze$nie wykluczajac nadpisywanie i pozwa-
lajac na wycofywanie transakcji, ktore zwolnily zasoby wczednie.

Gwarancje

Nieprzezroczystosé do ostatniego uzycia zapewnia nastepujace silne gwarancje wzgledem
poprawnoéci wykonania kodu transakcyjnego:

Uszeregowalno$é (ang. Serializability) Jesli transakcja zostanie zatwierdzona, to do-
wolna warto$¢ przez nia odczytana moze byé¢ wyjasniona przez operacje poprze-
dzajacych lub wspéibieznych zatwierdzonych transakcji. Transakcje czytajace stan
niespéjny nie zostana zatwierdzone.

Porzadek Czasu Rzeczywistego (ang. Real-time Order) Kolejne transakcje nie beda
zamieniane kolejnoscia celem zaspokojenia uszeregowalnosci, wiec poprawny prze-
plot bedzie odpowiadaé¢ zewnetrznemu wzgledem systemu zegarowi.

Odzyskiwalno$é (ang. Recoverability) Jesli transakcja odczyta wartosé zapisang przez
druga transakcje, to pierwsza z nich zostanie zatwierdzona dopiero po tym, jak
druga z nich zostanie zatwierdzona.

Wykluczenie Nadpisywania (ang. Precluding Overwriting) Jesli transakcja odczytuje
warto$¢ zapisana do jakiej$ zmiennej przez druga transakcje, to ta druga transakcja
nie wykona ponownie zapisu do tejze zmienne;j.

Wycofywanie po Wczesnym Zwolnieniu (ang. Aborting Early Release) Transakcja,
ktora wykonalta wczesne zwolnienie zasobu, moze nastepnie zosta¢ wycofana.
Wylaczny Dostep (ang. Frclusive Access) Transakcja ma wylaczny dostep do danej
zmiennej, od chwili wykonania pierwszej operacji na tej zmiennej i co najmniej do

momentu ostatecznego zapisu na niej.
miedzy pierwsza operacja, ktéra wykona na tej zmiennej, i minimum do ostatecznej
modyfikacji ktora wykonuje na tej zmienne;j.

Niespojny Odczyt Systemu

Nieprzezroczystos¢ do ostatniego uzycia nie wyklucza sytuacji, gdzie transakcja odczytuje
wartos¢ zapisang przez inna transakcje, ktora to nastepnie zostanie wycofana. Rezultatem
takiej sytuacji jest odczyt niespdjnego stanu systemu przez pierwsza z transakcji, co
moze mieé rézne implikacje dla poprawnosci dziatania programu w zaleznosci od modelu
systemu.

W modelu systemu z transakcjami wytacznie zatwierdzajacymi transakcje nie moga
samoczynnie zosta¢ wycofane — moga jednak zosta¢ wycofane sitowo, np. w konsekwen-
cji konfliktu. Poniewaz nieprzezroczysto$é do ostatniego uzycia wyklucza odczyt danych
zapisanych przez transakcje przed ostatecznym zapisem do danej zmiennej, transakcja
wycofana nie zapisywalaby do tej zmiennej jakiejkolwiek innej wartosci. W konsekwen-
cji, warto$¢ zapisana przez te transakcje bylaby identyczna niezaleznie, czy transakcja
ostatecznie wykonataby zatwierdzenie czy wycofanie. Dlatego tez mozna uwazaé stan
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zaobserwowany przez inne transakcje za bezpieczny. Innymi stowy, jesli warto$é¢ odczy-
tana z wycofanej transakcji spowodowalaby blad, wystapilby on niezaleznie od tego, czy
ta transakcja zostala wycofana czy zatwierdzona. W takim wypadku, programista ma
gwarancje, ze odczyt technicznie niesp6jnego stanu nie wprowadzi niepoprawnego zacho-
wania do systemu. Warto zauwazy¢, ze taki model systemu jest powszechnie uzywany
(np. [16, 2, 3]).

Alternatywnym jest model z transakcjami dowolnie wycofywanymi. W takim modelu
transakcja moze wykonaé¢ operacje wycofania dowolnie, takze w ramach swojej ,logiki
biznesowej”. W takim wypadku mozliwym jest, ze transakcja bedzie uzywata operacji wy-
cofania wlaénie do naprawieniu stanu systemu po zapisaniu do zmiennych niespdjnych,
niebezpiecznych wartoéci. Przykladowo, transakcja T; moze zapisa¢ do jakiej$ zmiennej
x wartos¢ v, po czym, jesli v lamie predefiniowany warunek niezmienny, wykonaé¢ wy-
cofanie. Natomiast, jesli zapisanie do z wartoéci v bedzie ostatecznym zapisem, z moze
zosta¢ odczytane przez inna transakcje 7}, jeszcze zanim T; wykona wycofanie. W takim
wypadku T moze podja¢ niebezpieczne dzialanie na podstawie wartosci v. W konsekwen-
cji, uzywanie modelu dowolnego wycofania moze powodowaé niebezpieczne zachowania.
Zachowan tych mozna uniknaé¢, np. nigdy nie wprowadzajac do zmiennych wartosci ta-
migcych niezmienniki, lub przesuwajac potencjalne wykonanie wycofania przed operacje
ostateczna. Jedli rozwiazania te sa niewystarczajace, ponizej przedstawiono silniejsza wer-
sje wlasnosci nieprzezroczystosci do ostatniego uzycia, ktéra wyklucza niespdjny odczyt
stanu systemu.

Wprowadzano takze w pracy alternatywny wariant powyzszego modelu, ktéry na-
zwano modelem z ograniczonym wycofaniem (ang. restricted abort model). W modelu
tym zakladamy, ze transakcje moga wykonaé operacje wycofania dowolnie, ale operacja
ta jest umieszczana w kodzie transakcji automatycznie przez niezalezne od transakcji
zdarzenia, np. awarie lub przerwania, a nie sg one czescig logiki biznesowej transakcji.
Jedli programista nie moze zwiazaé logiki transakcji z operacja wycofania, wlasnosé daje
takie same gwarancje wzgledem niespéjnego stanu jak w modelu z transakcjami dazacymi
do zatwierdzenia.

4.2 Silna Nieprzezroczystos¢ do Ostatniego Uzycia

Wiasnoéé silnej nieprzezroczystosci do ostatniego uzycia (ang. strong last-use opacity)
jest odmiana wlasnosci nieprzezroczystosci do ostatniego uzycia, ktéra zachowuje sie po-
dobnie, ale wykorzystuje inna definicje operacji ostatecznych. Silnie ostateczna operacja
zapisu to taka operacja, po ktorej nie wystapi zadna inna operacja zapisu na tej samej
zmiennej ani operacja wycofania i bedzie to prawda dla wszystkich potencjalnych wy-
konan tej transakcji. Silna nieprzezroczysto$¢ do ostatniego uzycia méwi, ze transakcje,
ktore sg zatwierdzone, moga czytac wartosci zapisane przez inne transakcje, ktore sa row-
niez zatwierdzone. Transakcje niezatwierdzone natomiast moga czytaé¢ wartosci zapisane
przez inne transakcje, o ile transakcje te sa zatwierdzone, lub jesli odczytywane wartosci
byly zapisane przez silnie ostateczna operacje zapisu transakcji niezatwierdzone;j.

Zdefiniowana w ten sposob wlasnos¢ daje te same wlasnosci co nieprzezroczysto$é
do ostatniego uzycia, a ponadto wyklucza negatywne konsekwencje niespdjnego stanu
we wszystkich modelach. Wiaze sie to jednak z wykluczeniem potencjalnie poprawnych
wykonan. Oznacza to takze, ze w systemach, gdzie operacja wycofania moze wystapi¢
w dowolnym momencie (np. ze wzgledu na awarie), wczesne zwalnianie zasobéw jest
caltkowicie wykluczone.
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Wlasnosé Zast. Def. 4 Def. 5 Def. 6 CUszeregowalne
Last-use opacity ™ v X v v
Strong last-use opacity TM v X v v

Tablica 3: Podsumowanie dopuszczalnosci wczesnego zwalniania zasobéw we wprowadzonych
wlasno$ciach.

5 Nowe Algorytmy

W pracy wprowadzono nowe algorytmy pesymistycznego sterowania wspo6tbieznoscia dla
pamieci transakcyjnej, ktére kierujemy w szczegélnosci do systemow rozproszonej pa-
mieci transakcyjnej, w ktérych wystepowaé moga operacje niewycofywalne. Nowe al-
gorytmy opieraja si¢ o rodzine algorytméw wersjonowania, a w szczegélnosci algorytm
SVA. Algorytmy wersjonowania sg pesymistyczne i pozbawione wycofari, wiec nie po-
woduja blednych wykonan operacji niewycofywalnych. Dodatkowo SVA wykorzystuje
mechanizm wczesnego zwalniania zmiennych, ktéry moze by¢ uzyty do wykonania wcho-
dzacych w konflikt transakcji czedciowo roéwnolegle, co pozwala na krotsze przeploty, niz
np. algorytmy blokowania dwufazowego.

W ponizszych opisach algorytmdw uzyto notacji z, y, z kiedy odnosimy sie do zmien-
nych, natomiast obiekty (zaréwno w modelu obiektéw jednorodnych, jak i niejednorod-
nych) oznaczono dla odréznienia jako [z], [y], [2].

5.1 SVA

Algorytm SVA [46, 47] jest podstawowym algorytmem wersjonowania, na ktérym oparto
algorytmy zaproponowane w rozprawie. Algorytmy wersjonowania uzywaja licznikéw
wersji w celu ustalenia, czy dana transakcja moze w biezacym momencie wykonaé opera-
cje na konkretnym obiekcie wspoétdzielonym czy owa operacja musi by¢ opdzniona celem
unikniecia konfliktu.

Mechanizm Wersjonowania

Intuicyjnie, liczniki te dziataja przez analogie do zarzadzania kolejka w banku: klienci
ktérzy przychodza do banku pobieraja numerek z automatu i czekaja z podejéciem do
okienka az ich numerek zostanie wywolany. W analogii tej klient jest transakcja, okienko
obiektem wspéldzielonym, a numerek pobrany przez klienta to wersja transakcji dla tego
okienka, ktéra jest poréwnywana z wywolywanym numerkiem—wersjg obiektu.

Konkretnie, za kazdym razem, kiedy transakcja T; jest uruchamiana, pobiera ona
prywatng wersje pv,;([z]) dla kazdego obiektu wspdldzielonego [z ], na ktérym trans-
akcja bedzie wykonywaé operacje (zbiér tych obiektéw jest znany z goéry). Wartosci
wersji prywatnych dla obiektu [z| nadawane kolejnym transakcjom sa kolejnymi licz-
bami naturalnymi. Dodatkowo, warto$ci te nadawane sa atomowo w taki sposéb, ze
majac dwie transakcje T;, Tj, jesli dla jakiego$ obiektu [z], pv,([z]) < pv,([z]), to
dla kazdego innego obiektu [y|, na ktérym obie transakcje beda wykonywaé operacje,
pv;([y]) < pv;([y]). W celu zapewnienia tego warunku SVA uzywa globalnego zamka,
ktéry szereguje operacje rozpoczecia wykonywane przez wszystkie transakcje.

Po pobraniu wersji, SVA uzywa wersji prywatnych do podjecia decyzji, czy trans-
akcja T; moze wykonaé operacje na obiekcie [z |, poréwnujac pv,([x]) z wersjg lokalng
obiektu 1v([z]). Wersja lokalna obiektu jest réwna wartosci wersji prywatnej transakeji,
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start; m;([z])—0 tryC, — C;
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pv,([z]) 1 ?l( [z])«1
T start; m;([z]) ,—0 tryC; — Cj
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Rys. 1: Mechanizm wersjonowania w SVA.

ktora jako ostatnia tego uzywala obiektu i juz zakoriczyla jego uzywanie (np. juz zostala
zatwierdzona). W takim wypadku, biorac pod uwage, ze transakcje maja kolejne war-
tosci wersji prywatnej, transakcja T; moze wykonywaé operacje na [z] wtedy, gdy jej
wartosé wersji prywatnej dla [x] jest kolejna wzgledem wartosci wersji lokalnej [z], t].
pv;([z]) — 1 =1v([z]). Warunek ten nazwano warunkiem dostepu.

Kiedy transakcja zakonczyta wykonywanie wszystkich operacji, wykonuje ona opera-
cje zatwierdzenia, kiedy to dla wszystkich obiektéw, dla ktérych pobrata wersje prywatne,
zapisuje swoja wartos¢ wersji prywatnej dla tego obiektu do licznika wersji lokalnej tego
obiektu. W kontekscie algorytméw wersjonowania nazywa sie to zwolnieniem obiektu [x].

Na Rys. 1 pokazano przyklad dzialania mechanizmu wersji. Tutaj T; i T} prébuja
wykonaé operacje na obiekcie [z] w tym samym czasie. Transakcja T; startuje wcze-
$niej, wige pv,([z]) = 1, natomiast T} stratuje jako druga, wiec pv,([x]) = 2. Poniewaz
poczatkowo 1v([z]) = 0, to T nie jest w stanie wykonaé¢ operacji na [z|, wiec czeka.
Z kolei dla T; warunek pv,([z]) —1 = 1v([x]) jest prawdziwy, wiec T; wykonuje operacje
(metode) m na [z] bez czekania (zwracana wartos$é nie jest istotna, wiec jest oznaczona
0). Kiedy T; zostanie zatwierdzona, ustawia 1v([z]) na pv,([z]) czyli 1, co powoduje,
ze Tj spelni teraz warunek pv,([z]) — 1= 1v([z]) i przejdzie do wykonania operacji na
[2]. W miedzyczasie T}, moze wykonaé operacje na [y| zupelnie réwnolegle.

Mechanizm wersjonowania zapewnia transakcjom wylaczny dostep do obiektéw, jed-
noczesnie powodujac, ze transakcje o roztacznym zbiorach obiektow, na ktérych wykonuja
operacje, nie blokuja sie nawzajem.

Wezesne Zwalnianie Zasobow

Dodatkowo, SVA uzywa mechanizmu wczesnego zwalniania zasobéw opartego o suprema.
Supremum dla obiektu [z] (oznaczone supr,([z|)) w transakeji T; to liczba informujaca
jaka jest maksymalna liczba wykonan operacji na [z] przez transakcje T;. Jesli supremum
jest zdefiniowane a priori w transakcji T;, to transakcja liczy wywolania operacji na
obiekcie [x] za pomoca licznika ac;([z]), i jesli po wywolaniu operacji na [z| liczba
wywolani jest réwna supremum, to obiekt [z] zostaje zwolniony przez zapisanie wartosci
wersji prywatnej transakcji do wersji lokalnej obiektu. Dzigki temu inna transakcja moze
zacza¢ wykonywaé operacje na tym obiekcie jeszcze zanim T; zostanie zatwierdzona.
Z drugiej strony, poniewaz T; osiggnela supremum dla [z, to nie wykona kolejnych
operacji na [x].

Przyktad przeplotu wygenerowanego przez SVA z uzyciem wczesnego zwalniania zmien-
nych jest pokazany na Rys. 2. Tutaj transakcje T; i T; wykonuja operacje na [z |. Poniewaz
wersja prywatna T; dla [z | jest nizsza niz w przypadku T}, ta pierwsza wykonuje swoje
operacje na [z | jako pierwsza, a T czeka az [z ] bedzie zwolniony. Tutaj natomiast T; zna
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Rys. 2: Przyktad wczesnego zwalniania zmiennych w SVA.

swoje supremum dla [z ], t.j. supr,([x]) = 1. Wiec wykonawszy swoja operacje na [z], T;
zwiegksza ac;([z]), co oznacza, ze supremum zostalo osiagniete, tj. ac;([x]) = supr;([z]).
W takim wypadku T; zwalnia [z] od razu, zamiast czekaé¢ do momentu zatwierdzenia.
W rezultacie, T; moze wykonywaé operacje na [x] wczesniej. Transakcja T; moze nawet
by¢ zatwierdzona przed T;.

Mechanizm wczesnego zwalniania zasobéw przez suprema pozwala transakcjom ko-
rzystajacym z tych samych obiektéw na wykonywanie si¢ z wigkszym wspdtczynnikiem
zrownoleglenia, niz w wypadku samego mechanizmu wersjonowania, jednoczesnie zapew-
niajac, ze odczytany z niezatwierdzonych transakcji stan zawsze bedzie prawidtowy. Po-
zwala to na efektywne i poprawne przeplatanie transakcji.

Wtlasnosci

W ramach pracy zademonstrowano gwarancje bezpieczenstwa SVA. Konkretnie, wpro-
wadzono dekompozycje — technike dowodzenia oparta na rafinacji obserwacyjnej (ang.
observational refinement) ktéra pozwala pokazaé, ze dany przeplot jest nierozréznialny
od poprawnego przeplotu nieprzezroczystego pod wzgledem efektow wykonania operacji.
W ten sposéb demonstrujemy, ze mimo tego, ze SVA nie jest nieprzezroczystym algoryt-
mem, to kazdy przeplot wygenerowany przez SVA jest nierozréznialny od poprawnego
przeplotu nieprzezroczystego (Twierdzenie 7).Ponadto, SVA nie powoduje zakleszczen
oraz zapewnia silna progresywnosc.

5.2 Rozproszone Pobieranie Wersji

Celem zapewnienia atomowosci pobierania wersji przy starcie transakcji algorytm SVA
uzywa globalnego zamka, ktéry kazda transakcja pobiera na poczatku swojej procedury
inicjalizacji i zwalnia na jej koncu. Zamek ten rodzi problem, jesli algorytm ma by¢ zaim-
plementowany w $rodowisku rozproszonym, poniewaz globalny zamek stanowi przeszkode
dla skalowalno$ci—niezaleznie od tego, ile nowych weztéw dodamy do systemu, zawsze
wszyscy klienci musza kontaktowaé sie z jednym wezlem, ktéry jest odpowiedzialny za
globalny zamek. Dodatkowo, jesli wezel, na ktérym znajduje sie¢ zamek, ulegnie awarii,
to taka awaria (czeSciowa) paralizuje caly system.

Aby wyeliminowaé problemy zwiazane z globalnym zamkiem, zaprezentowano w pracy
wariant SVA, ktéry uzywa rozproszonych zamkéw w procedurze rozpoczecia transakcji.
Wariant ten wymaga, zeby z kazdym obiektem wspéldzielonym [x] zwigzany byl zamek
1k([z]) (zlokalizowany na tym samym wezle co [x]). Wtedy kazda transakcja, zamiast
pobiera¢ globalny zamek przed pobraniem wersji, bedzie pobieraé¢ zbiér zamkéw zwia-
zanych z obiektami, na ktérych transakcja planuje wykonywaé operacje. Oznacza to,
ze transakcje, ktére nie wspoéldziela obiektéw, moga wykonywaé¢ procedure rozpoczecia
roéwnolegle, a takze, ze nie ma pojedynczego zamka, ktory musi obstugiwaé wszystkie
transakcje.
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Rys. 3: Wymuszenie porzadku zatwierdzania transakcji w SVA+R.

Dodatkowo, celem uniknigcia zakleszczenn wymagamy, zeby zamki byly zawsze po-
bierane w wedtug globalnie ustalonego porzadku. Jesli ten porzadek jest zachowany, nie
moga wystapi¢ cykle oczekiwan, a wiec zakleszczenia sg wykluczone. Jest to prostsze
rozwiazanie niz np. istniejace rozwiazanie w konserwatywnych algorytmach blokowania
dwufazowego, gdzie unikanie zakleszczen zaimplementowane jest przez cykliczne odpy-
tywanie o stan zamkdow.

5.3 SVA+R

SVA jest algorytmem dzialajacym w modelu transakcji wylacznie zatwierdzajacych (a
nawet wykonania pozbawione sa catkowicie wycofan). Natomiast, jesli algorytm pamieci
transakcyjnej ma by¢ praktyczny w dowolnym systemie, powinien on wspiera¢ operacje
wycofania, a wiec dziata¢ w modelu dowolnych wycofari. Wprowadzono wiec nowy algo-
rytm wersjonowania SVA+R (ang. SVA with rollback), ktory rozszerza SVA o operacje
wycofania. Wymaga to wprowadzenia dodatkowych mechanizméw opisanych ponize;j.

Odtwarzanie Obiektow

Po pierwsze, wprowadzono bufor st;([z]), ktéry transakcja T; utrzymuje dla kazdego
obiektu [z, na ktérym wykonuje operacje. Obiekt [x] jest kopiowany do bufora st;([z])
w momencie kiedy transakcja po raz pierwszy spelni warunek dostepu do obiektu [z],
czyli tuz przed wykonaniem pierwszej operacji na [z]. Bufor jest nastgpnie uzywany
wewnatrz samej procedury wycofania transakcji: transakcja przed zwolnieniem obiektu
[2] przywréci go do wezesniejszej postaci, kopiujac zawarto$é st;([z]) z powrotem do

[].

Porzadek Zatwierdzania

Druga modyfikacja ma na celu zapobieganie sytuacjom, gdzie transakcja T; zwolni obiekt
[x], pozwalajac innej transakcji T; na odczytanie jego stanu, a nastepnie T; wykona
zatwierdzenie, zanim T; zostanie zatwierdzona. Jest to problematyczne, poniewaz istnieje
mozliwos¢, ze T; ostatecznie zostanie wycofana, co powoduje, ze T} zostala zatwierdzona
wykonawszy operacje na juz-niespéjnym stanie.

W tym celu SVA+R porzadkuje wykonania operacji zakonczenia transakcji: wycofan
i zatwierdzen, w taki sam sposéb jak dostepy do obiektéow. W zwiazku z tym wprowa-
dzono lokalng koricowq wersje obiektu (ang. local terminal version) oznaczona l1tv([z])
dla obiektu [z]. Wersja ta dziala podobnie jak 1lv([x]), ale transakcje zapisuja tam
swoja wersje prywatna tylko wtedy, gdy zakonczyly wykonywaé zatwierdzenie lub wyco-
fanie. Dodatkowo, kazda transakcja 7T; przed wykonaniem zatwierdzenia lub wycofania
czeka, az warunek pv,([z]) — 1 = 1tv([z]) stanie si¢ prawdziwy. W konsekwencji, jesli
transakcja T; bedzie operowac na obiekcie zmodyfikowanym przez Tj, to zatwierdzenie
T; bedzie op6znione tak, zeby wystapilo po zatwierdzeniu lub wycofaniu 7;. Przyklad
takiej sytuacji jest pokazany na Rys. 3.
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Riys. 4: Wykrycie niespéjnego stanu systemu w SVA+R.

Kaskadowe Wycofania

Trzecia modyfikacja to rozwiazanie sytuacji gdzie transakcja T; zwolni obiekt [z], po-
zwalajac innej transakcji T; na odczytanie jego stanu, a nastepnie 7; zostanie wycofana.
Powoduje to, ze T} operuje na technicznie niespéjnym stanie, wigc musi takze zostaé
wycofana.

SVA+R rozpoznaje ta sytuacje i zmusza T; do wykonania wycofania. Wykrywanie nie-
spéjnego stanu jest osiagniete za pomoca dwdch licznikéw: wersji obecnej (ang. current
version) oznaczonej cv([z]) dla obiektu [z| i wersji naprawczej (ang. recovery version
oznaczonej rv;([z]) dla obiektu [z] i transakcji T;. Wersja obecna wyznacza najnowsza
spéjna wersje obiektu, podczas gdy wersja naprawcza oznacza ostatnia spdjna wersje
tego obiektu, ktora zostala zaobserwowana przez dana transakcje. Transakcje przypi-
suja coraz wicksze warto$ci wersji obecnej obiektu w momencie gdy transakcje te sa
zatwierdzane lub zwalniaja obiekt wcze$nie (na podstawie swojej wersji prywatnej). Na-
tomiast, jesli transakcja jest wycofywana, to wartos¢ wersji obecnej obiektu jest cofana
do warto$ci mniejszej (na podstawie wersji naprawczej transakeji). Z kolei warto$é wersji
naprawczej transakcji jest pobierana z wersji obecnej, kiedy transakcja po raz pierwszy
spelni warunek dostepu do obiektu [x|. Mozna wiec zauwazyé, ze jesli transakcja zaob-
serwowata jakas wartos¢ wersji obecnej obiektu, ktéra zostala zapisana w liczniku wersji
naprawczej tej transakcji, a nastepnie jaka$ wcze$niejsza transakcja zostala wycofana
i zmniejszyta warto$é wersji obecnej, to rv;([z]) > cv([x]). W konsekwencji transakcje
SVA+R sprawdzaja warunek rv;([z]) > cv([x]) przed wykonaniem dowolnej operacji
oraz zatwierdzenia dla kazdej zmiennej, dla ktérej pobrana zostata wersja naprawcza.
Jedli warunek jest prawdziwy, to wiadomo, ze transakcja dziala na niespdjnym stanie,
wiec bedzie zmuszona do wykonania wycofania zamiast wykonania zamierzonej operacji.

Pokazano przyktad takiego scenariusza na Rys. 4. Transakcje T; i T; wykonuja ope-
racje na obiekcie [z | 1 maja przyznane wersje prywatne dla [z] réwne odpowiednio 11 2.
W konsekwencji, T; wykonuje operacje na x| jako pierwsza. W tym momencie T; usta-
wia rv;([z]) na obecna warto$é cv([z]|) = 0 (warto$é poczatkowa z zalozenia) i kopiuje
obiekt do bufora. Nastepnie T; wykonuje operacje na [z] i zwalnia [z] (na podstawie su-
premum), przez co T; takze podnosi cv([z]) do wartosci swojej wersji prywatnej dla [z],
czyli 1. Nastepnie Tj spelnia warunek dostepu do [z| po raz pierwszy, wiec kopiuje [x]
do bufora i ustawia rv;([z]|) na obecna warto$¢ cv([z|) = 1. Skoro rv,([z]) = cv([z]),
to zezwala sie na wykonanie operacji. Nastepnie transakcja T); probuje wykona¢ zatwier-
dzenie, ale nie moze tego zrobi¢, poniewaz T; nie zostata zatwierdzona, dlatego T czeka.
W miedzyczasie transakcja T; zostanie arbitralnie wycofana. Powoduje to, ze transak-
cja zapisuje swoja wersje naprawcza z powrotem do wersji obecnej obiektu cv([z]) =0
i obiekt zostaje przywrocony z bufora. Wéwczas, jesli transakcja 1 wykona jakakolwiek
operacje lub sprébuje sie zatwierdzié¢, to prawdziwy bedzie warunek rv;([z]) > cv([z]),
co spowoduje, ze transakcja T; zostanie forsownie wycofana.
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‘Wilasnosci

SVA+R nie powoduje zakleszczeni, oraz zapewnia silna progresywnosé, tak jak SVA.
Jednak w przeciwienstwie do SVA, nie mozna pokazac¢, ze SVA+R bedzie generowal nie-
odréznialne przeploty od przeplotéw nieprzezroczystych. Jest tak, poniewaz moze sie zda-
rzy¢, ze transakcja odczyta stan innej transakcji, ktéra to zostanie ostatecznie wycofana.
Natomiast, jak pokazuje Twierdzenie 8, SVA+R spelnia wlasnoéé¢ nieprzezroczystosci do
ostatniego uzycia.

54 RSVA+R

Poniewaz wprowadzenie mechanizmu dowolnego wycofywania transakcji do algorytmu
powoduje, ze SVA+R pozwala na kaskadowe wycofania i niespéjne widoki, to wystepuje
problem w kontekscie operacji niewycofywalnych. To znaczy, moze doj$¢ do sytuacji,
gdzie transakcja odczyta warto$¢ obiektu zwolnionego wczesniej przez wezedniejsza trans-
akcje i wycofanie wezesniejszej z transakcji spowoduje wycofanie obu. Jesli ktérakolwiek
transakcja zawierala operacje niewycofywalne, to sa one w takim przypadku obstuzone
niepoprawnie. W szczegdlnoéci, transakcja zmuszona do wycofania na skutek wycofa-
nia innej, zwalniajacej obiekty wczesnie transakcji nie jest w stanie takiego wycofania
przewidziec.

Celem zazegnania tego problemu wprowadzono w pracy wariant algorytmu SVA+R
nazwany RSVA+R, ktéry pozwala na zdefiniowane klasy transakcji niechetnych (ang.
reluctant), ktére nigdy nie sa wycofywane. Jest tak dlatego, ze forsowne wycofanie trans-
akcji w SVA+R wymaga, zeby transakcja operowala na zmiennej zwolnionej wczesnie
przez inna transakcje ktora zostanie ostatecznie wycofana. Mozna te sytuacje wykluczy¢,
jesli transakcja nie przyjmie zmiennej zwolnionej wczedniej, lecz poczeka, az wcezedniejsza
transakcja wykona zatwierdzenie lub sie wycofa. Transakcje, ktéra nie przyjmuje zmien-
nych zwolnionych wczesniej nazywamy wlasnie transakcja niechetna, a implementacja tej
transakeji zmienia warunek dostepu do zmiennych z pv,([z]) —1 = 1v([x]) na warunek
pv;([z])—1 =1tv([z]). Jesli transakcja niechetna nigdy nie jest zmuszona do wycofania,
to jest ona podobna do transakcji niewycofywalnej, ale moze ona jednoczesnie wykonaé
operacje wycofania samodzielnie.

RSVA+R umozliwia doprowadzenie do poprawnego wykonania transakcji z opera-
cjami niewycofywalnymi. Rozwiazanie to wprowadza trade-off miedzy poprawnoscia wy-
konania operacji niewycofywalnych i wydajnoscia systemu. Jedli zbiér transakcji nie-
chetnych jest duzy, to system pamieci transakcyjnej ma malto szans na zréwnoleglenie
wykonan skonfliktowanych transakcji. W konsekwencji transakcje skonfliktowane nie-
chetne beda czesto wykonywane sekwencyjnie. Warto zauwazy¢, ze w przeciwienstwie
do rozwiazan z [45], ktére wymagaja, zeby transakcje niewycofywalne byly wykonywane
pojedynczo, RSVA+R mimo wszystko pozwala na wykonanie niechetnych nieskonflik-
towanych transakcji réwnolegle. Z drugiej strony, jesli zbioér transakcji niechetnych jest
niewielki, to algorytm RSVA+R zapewnia jednoczesnie w pelni poprawne wykonanie
operacji niewycofywalnych oraz wysoki stopien zréwnoleglenia transakcji.

RSVA+R spelnia te same wlasnosci co SVA+R.

5.5 OptSVA+R

Algorytmy wersjonowania zaprezentowane do tej pory dzialaja w oparciu o model obiek-
téw niejednorodnych oraz przy zatozeniu, ze semantyka operacji wykonywanych na obiek-
tach jest zastrzezona lub ulega zmianom dynamicznie w trakcie dziatania systemu. W ta-
kich systemach traktowanie wszystkich operacji konserwatywnie jako potencjalny odczyt
i modyfikacja jest praktycznym uniwersalnym rozwigzaniem.
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Rys. 5: Optymalizacja tylko-do-odczytu w OptSVA+R.

7 drugiej strony, w systemach takich jak rozproszone magazyny danych czy nieroz-
proszone systemy transakcyjne czesciej wykorzystuje si¢ prostsze obiekty jednorodne lub
zmienne. W takich systemach algorytmy wersjonowania sa duzo mniej wydajne niz alter-
natywne pamieci transakcyjne, poniewaz nie wprowadzaja one optymalizacji generowa-
nych przeplotow na podstawie semantyki operacji. Przykladowo, dwie operacje odczytu
zmiennej we wspolbieznych transakcjach moga byé¢ zawsze wykonane réwnolegle wzgle-
dem siebie, podczas gdy warianty SVA+R zawsze wykonaja je sekwencyjnie.

W konsekwencji zaprezentowano algorytm OptSVA+R, ktory rozszerza algorytm
SVA+R i sprowadza go do modelu zmiennych, wykorzystujac wiedze odnoénie seman-
tyki operacji i uproszczona definicje stanu obiektéw w celu wprowadzenia optymalizacji
majacych na celu maksymalne zréwnoleglenie skonfliktowanych transakcji. OptSVA+R
wprowadza do SVA+R buforowanie operacji ktérych efekty nie sa widoczne na zewnatrz
transakcji celem opdznienia sprawdzania warunku dostepu do zmiennych. Dodatkowo
OptSVA+R wprowadza nowatorski mechanizm przekazywania wykonania niektérych
operacji do osobnych watkéw, jesli operacje te op6znitlyby wykonanie transakcji, a ich
wyniki nie sa niezbedne do kontynuowania obliczen.

Zmienne Tylko-do-odczytu

Pierwsza optymalizacja mozliwa dzieki rozréznieniu operacji odczytu od zapisu jest wy-
korzystywane w wiekszosci istniejacych pamieci transakcyjnych zréwnoleglenie wykonan
transakcji tylko-do-odczytu. OptSVA+R idzie o krok dalej, pozwalajac takze na cze-
Sciowe zréwnoleglenie wykonan operacji odczytu na zmiennych tylko-do-odczytu nawet
w transakcjach, ktore wykonuja zapisy na innych zmiennych.

W OptSVA+R suprema rozbite sa na dwie wartosci: maksymalna liczba odczytéw
zmiennej, ktére transakcja T; wykona na zmiennej z, czyli rub;(z), oraz analogiczna mak-
symalna liczba zapiséw wub; (z). Jesli transakcja T; zastanie sytuacje, gdzie dla zmiennej
rub;(z) > 0 1wub;(z) = 0, to taka zmienna jest zmienna tylko-do-odczytu. W przypadku
takich zmiennych transakcja OptSVA+R zapisze spdjna wartosé zmiennej z do bufora
oznaczonego buf;(z) i wykona wszystkie odczyty nie bezposrednio ze zmiennej, a wlasnie
z bufora buf;(z). Podczas gdy zapisanie zmiennej do bufora wymaga, zeby transakcja
zsynchronizowala si¢ z innymi transakcjami (gdyz inna transakcja moze w tym samym
czasie wykonywaé¢ modyfikacje na zmiennej z), transakcja T; musi przed wykonaniem
buforowania spelni¢ warunek dostepu. Natomiast, od razu po zbuforowaniu zmiennej
transakcja moze juz owa zmienna zwolnié, a takze, biorac pod uwage, ze zmienna nie
ulegnie modyfikacji, wykonaé¢ procedure zatwierdzenia transakcji dla tej zmienne;j.

W celu zwolnienia zmiennej jak najwczesniej buforowanie mozna wykonaé¢ nawet przed
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Rys. 6: OpdZniona synchronizacja przy pierwszym zapisie w OptSVA+R.

pierwszym odczytem zmiennej przez transakcje, wiec w OptSVA+R buforowanie zmien-
nych tylko-do-odczytu uruchamiane jest juz przy starcie transakcji. Natomiast ze wzgledu
na fakt, ze buforowanie wymaga, zeby transakcja czekala na warunek dostepu, buforowa-
nie oddelegowane jest do osobnego watku. Pozwala to transakcji nie spowalnia¢ wykony-
wania innych operacji ze wzgledu na buforowanie zmiennych. Z drugiej strony, operacja
odczytu na zmiennej tylko-do-odczytu moze sie odby¢ tylko po tym jak zmienna zostanie
zbuforowana, wiec operacje na takich zmiennych czekaja, az watek zakonczy procedure
buforowania. Wykonanie buforowania w osobnym watku pozwala transakcji na znalezienie
najlepszego mozliwego momentu w czasie kiedy ta procedura moze by¢ przeprowadzona,
zwalniajac zmienna najwczesniej jak to tylko mozliwe, a jednoczesnie blokujac transakcje
na warunku dostepu tylko, jesli jest to absolutnie niezbedne.

Przyklad optymalizacji zmiennej tylko-do-odczytu jest zilustrowany na Rys. 5. W mo-
mencie startu transakcja 7; uruchamia osobny watek celem zbuforowania zmiennej .
Operacje wykonywane w osobnym watku sa zaprezentowane ponizej linii gtéwnego watku
transakcji. Watek wykonuje dwie kolejne operacje: buforowanie i zatwierdzanie pojedyn-
czej zmiennej. Buforowanie zmiennej moze odbyé¢ sie dopiero, gdy spelniony jest warunek
dostepu do zmiennej z, wiec watek czeka do momentu, az T; zwolni zmienna z. Od razu
po zbuforowaniu zmiennej, watek zwalnia zmienng x i przechodzi do wykonania proce-
dury zatwierdzenia. Pozwala to transakcji T na wykonanie operacji na z jak tylko T}
ja zbuforuje, lecz nie wymaga czekania az T; wykona na niej wszystkie swoje opera-
cje. Dodatkowo, T}, moze takze zakonczy¢ sie wczesniej, poniewaz transakcja T; wykona
procedure zatwierdzenia dla z jeszcze przed zakonczeniem samej transakcji. Warto za-
uwazy¢, ze w wypadku wycofania samej 7; warto$¢ zmiennej = nie musi by¢ zmieniona,
wiec nie ma potrzeby zmuszaé¢ Tj do wycofania sie, natomiast w przypadku gdyby T;
zostala wycofana, zaréwno 7T; jak i T; beda wycofane.

Synchronizacja przy Pierwszym Odczycie

Jesli pierwsza (lub jedyna) operacja na jakiej$ zmiennej jest zapis, to zapis ten mozna
wykonaé¢ na buforze, bez odniesienia do aktualnego stanu zmiennej. Wykonanie operacji
na buforze nie wymaga synchronizacji z innymi transakcjami, wiec pierwsza operacja
zapisu na zmiennej moze sie odby¢ bez sprawdzania warunku dostepu. Dodatkowo, po-
niewaz wszystkie kolejne operacje zapisu lub odczytu na tej zmiennej moga by¢ wykonane
na buforze, transakcja moze odsunaé¢ sprawdzanie warunku dostepu az do ostatniego za-
pisu. Ostatecznie warunek dostepu musi by¢ spelniony celem zapisania warto$ci zmiennej
z bufora do zmiennej wlasciwej, co moze zosta¢ wykonane w dowolnym momencie miedzy
ostatnim zapisem a zatwierdzeniem transakcji. Poniewaz moment jest dowolny, to zada-
nie czekania na warunek dostepu i uaktualnienia zmiennej z bufora jest oddelegowane do
osobnego watku.

Przyktad takiego przeplotu jest pokazany na Rys. 6, gdzie transakcja T; ma dostep
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Rys. 7: Woczesne zwalnianie przy ostatnim zapisie w OptSVA+R.

do zmiennej z, ale T jednoczeénie wykonuje operacj¢ zapisu na z, stosujac bufor, a po
wykonaniu tej operacji uruchamia watek, ktéry czeka na warunek dostepu (az T; zwolni
z) i, gdy ten jest spelniony, zapisuje warto$é¢ z bufora do zmiennej.

Optymalizacja ta pozwala transakcji na wykonanie dodatkowych operacji na danym
obiekcie (uzywajac bufora), zanim spelniony zostanie warunek dostepu dla tego obiektu.
W konsekwencji oznacza to, ze konfliktujace ze soba transakcje wykonuja sie bardziej
rownolegle niz byto to mozliwe w przypadku SVA+R.

Woczesne Zwalnianie przy Ostatnim Zapisie

Poniewaz OptSVA+R rozréznia odczyty od zapiséw, mozna zastosowaé kolejna opty-
malizacje. Jesli wykonywaé wszystkie zapisy na lokalnym buforze i wprowadzaé¢ mo-
dyfikacje do zmiennych dopiero przy ostatnim zapisie, to odczyty, ktére nastepuja po
zapisach, moga takze korzysta¢ z bufora. W konsekwencji, jesli zmienna zostata zbufo-
rowana i wszystkie zapisy zostaly wykonane, zmienna moze by¢ zwolniona, a wszystkie
kolejne odczyty moga korzysta¢ z wartosci zmiennej zapisanej w buforze. Powoduje to,
ze wezesne zwalnianie zmiennych jest wykonywane wcezesniej, niz w innych algorytmach
wersjonowania.

Scenariusz taki jest zilustrowany na Rys. 7. T; po wykonaniu wszystkich swoich zapi-
s6w na zmiennej z (tzn. jednego) zwalnia zmienng i wykonuje kolejne odezyty na buforze.
Pozwala to transakcji 7T na wykonywanie operacji na zmiennej z mimo tego, ze T; wy-
konuje dalsze odczyty na tej zmiennej (korzystajac z bufora). Powoduje to, ze przeplot
transakcji jest bardziej zréwnoleglony, a wiec wykonanie jest bardziej efektywne.

Zaprezentowana optymalizacja pozwala transakcjom na zwalnianie obiektow wcze-
$niej, niz w przypadku SVA+R, poniewaz transakcje OptSVA+R nie muszg czekaé na
wykonanie wszystkich operacji odczytu na zmiennej, zanim zmienna zostanie zwolniona.
Powoduje to zwiekszenie stopnia wspétbieznosci miedzy transakcjami operujacymi na
tych samych zmiennych, co przeklada sie na efektywnosé algorytmu. Co wiecej, wyko-
rzystanie wszystkich trzech optymalizacji powoduje, ze transakcje wymagaja wylacznego
dostepu do zmiennych w bardzo krétkich interwatach:

a) zmienne, ktére sa tylko czytane, sa trzymane na wylacznos$é tylko w momencie
buforowania,

b) zmienne, do ktérych sie tylko zapisuje, sa trzymane na wyltacznosé tylko w momen-
cie przepisywania stanu z bufora do pamigci po ostatniej operacji zapisu,

¢) zmienne, z ktérych zaréwno sie czyta jak i do ktérych sie pisze, ale gdzie pierwsza
operacja jest zapis, sa roOwniez trzymane na wylaczno$¢ tylko w momencie przepi-
sywana stanu z bufora do pamieci po ostatniej operacji zapisu,

d) pozostale zmienne sg trzymane na wylacznosé tylko miedzy pierwszym odczytem
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a ostatnim zapisem.

‘Wilasnosci

W przypadku OptSVA+R formalnie poréwnano przeploty wygenerowane przez ten al-
gorytm z przeplotami generowanymi przez SVA+R i pokazujemy, ze przeploty wygene-
rowane przez OptSVA+R sa zawsze nie dtuzsze, a zazwyczaj krotsze, niz te wytworzone
przez SVA+R. W konsekwencji OptSVA+R zapewnia wieksza wydajnosé niz jego po-
przednik.

Jednoczesnie OptSVA+R daje te same gwarancje bezpieczenstwa co SVA+R: spel-
nia nieprzezroczysto$¢ do ostatniego uzycia. Natomiast ze wzgledu na sposob, w jaki
OptSVA+R oddziela wykonanie operacji od efektu, jaki dana operacja ma na zmienna,
staje si¢ trudnym udowodnienie tej wlasnoséci wprost. W konsekwencji wprowadzono nowa,
technike dowodzenia nazwana harmonia $ladéw (ang. trace harmony). Slad definiujemy
jako historie wykonania danego programu, w ktérej ujete sa wykonania operacji trans-
akcyjnych oraz wykonania instrukcji niskopoziomowych, takich jak dostepy do pamieci.
Jesli operacje i instrukcje w $ladach spelniaja zestaw czastkowych wymagan okreslo-
nych w Definicjach 29-52, to przeplot pokazany w danym s$ladzie jest nieprzezroczysty
do ostatniego uzycia, co pokazano w Twierdzeniu 9. Nastepnie w Lemacie 70 i Wnio-
sku 22 pokazujemy, ze kazdy slad wygenerowany przez OptSVA+R jest harmoniczny,
wiec OptSVA+R jest nieprzezroczysty do ostatniego uzycia.

Dodatkowo OptSVA+R jest takze wolny od zakleszczen i silnie progresywny.

Warianty

Przez analogie do SVA+R i RSVA+R wprowadzono w pracy ROptSVA+R, wariant Opt-
SVA+R, ktory pozwala na zdefiniowanie klasy transakcji niechetnych, ktére nigdy nie sa
zmuszane do wycofania kosztem wykonywania operacji na zmiennych zwolnionych wcze-
$niej. Ponadto wprowadzono OptSVA, wariant OptSVA+R, ktéry usuwa z algorytmu
mozliwoé¢ wykonania recznej operacji wycofania, co prowadzi do catkowitego wyelimino-
wania wycofann w algorytmie. Algorytm ten jest prostszy od OptSVA+R, ale nadaje sie
do uzycia jedynie w modelu systemu z transakcjami dazacymi do zatwierdzenia.

5.6 OptSVA-CF+R

Ograniczenie OptSVA+R do modelu obiektéw-zmiennych pozwala na wprowadzenie du-
zej liczby optymalizacji wzgledem SVA+R. Natomiast przyjecie tego modelu powoduje,
ze OptSVA+R nie jest stosowalny w wielu typach aplikacji. W szczegdlnosci, jesli Opt-
SVA+R mialtby zostaé¢ wykorzystany do tworzenia rozproszonych systemow pamieci trans-
akcyjnych dziatajacych w modelu przeptywu sterowania, ktére z kolei bytyby aplikowane
w zlozonych systemach rozproszonych, zatozenia ktére OptSVA+R czyni wzgledem stanu
zmiennych i operacji ktore te zmienne wspieraja sa zbyt silne. W konsekwencji wprowa-
dzono kolejny algorytm, OptSVA-CF+R, ktéry ma zaaplikowaé¢ optymalizacje wprowa-
dzone w OptSVA+R do obiektéw jednorodnych i niejednorodnych zarazem stanowiac
kompromis pomiedzy wydajnoscig a ogdlnoscia stosowanego modelu.

Obiekty Niejednorodne

Jesli przyjacé, ze OptSVA-CF+R nie posiada zadnej wiedzy na temat obiektéw na ktérych
operuje, zadna z wprowadzonych w OptSVA+R optymalizacji nie jest stosowalna. Nie
mozna jednak oczekiwaé¢ od uniwersalnego rozwiazania, zeby znana i brana pod uwage
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byla semantyka kazdej operacji kazdego obiektu w modelu niejednorodnym. W konse-
kwencji wprowadzono kompromis, ktory wymaga kategoryzacji kazdej operacji kazdego
obiektu w jednej z trzech klas:

a) operacja odczytu to operacja, ktéra wykonuje dowolny kod (takze z efektami ubocz-
nymi), ktéry moze zwraca¢ dowolng warto$é, ale ktéry nie modyfikuje stanu obiektu,

b) operacja zapisu to operacja, ktéra wykonuje dowolny kod, ktéry moze modyfikowaé
stan obiektu, ale ktory nie czyta stanu obiektu ani nie zwraca wartosci,

¢) operacja aktualizacji to dowolna operacja ktéra wykonuje dowolny kod i moze za-
réwno odczytywad, jak i modyfikowaé stan obiektu, oraz zwracaé wartosé.

Klasyfikacja ta pozwala okresli¢ semantyke operacji w stopniu pozwalajacym na zaapli-
kowanie optymalizacji. Rozréznienie operacji ,,czystego” zapisu od operacji aktualizacji
pozwala nam w szczegdlnosci na aplikowanie optymalizacji zwiazanych z buforowaniem
operacji zapisu. W wypadku gdy semantyka jakiej$ operacji jest nieznana, moze ona za-
wsze by¢ sklasyfikowana jako operacja aktualizacji bez grozby niepoprawnego wykonania.

Buforowanie Obiektow

Poniewaz operacje zapisu na zmiennych maja prosta semantyke, ktéra wiaze sie z nadpi-
saniem calego stanu zmiennej, tj. jej wartosci, mozliwe jest wykonywanie operacji zapisu
na ,pustych” buforach. Nie jest to mozliwe jednak w przypadku obiektéw, ktorych stan
jest zlozony: po wykonaniu operacji zapisu nie ma pewnosci, ze nastepna operacja od-
czytu bedzie korzystaé z tego samego pola, ktore zostalo zapisane przez operacje zapisu.

Celem rozwiazania tego problemu wprowadzono kolejny typ bufora: dziennik (ang. log
buffer). Dziennik ma taki sam interfejs jak obiekt, z ktérym jest zwiazany, ale operacja
zlecona do wykonania nie zostaje wykonana de facto, a jedynie dodana do listy operacji
do wykonania. Nastepnie taki dziennik moze by¢ zaaplikowany do obiektu, z ktérym jest
zwigzany, co spowoduje wykonanie wszystkich zleconych operacji. Dziennik moze by¢

tak jak jest to konieczne w przypadku standardowych buforéw.

Asynchroniczne Buforowanie

OptSVA-CF+R obstuguje obiekty tylko-do-odczytu przez analogie do OptSVA+R. Po-
dobnie jest w przypadku buforowania obiektéw, na ktérych wykonywany jest zapis,
chociaz w tym wypadku procedura jest bardziej zlozona i konserwatywna ze wzgledu
na uzycie dwoch typow buforéw. W wypadku, gdy pierwsza operacja na danym typie
obiektu jest zapisem, zapis ten jest wykonywany bez synchronizacji na dzienniku dla
tego obiektu. Jedli po zapisie wystepuja kolejne zapisy, to one takze sa kierowane do
dziennika obiektu. Natomiast, jesli po zapisach wystepuje aktualizacja lub odczyt, to
nalezy dziennik zaaplikowa¢ do obiektu, zeby uzyskaé¢ zaktualizowany stan. Oznacza to,
ze OptSVA-CF+R w takim wypadku musi dokonaé synchronizacji i czekaé¢ na warunku
dostepu do danej zmiennej, co nie jest konieczne w przypadku OptSVA+R. Dodatkowo,
w przeciwienistwie do OptSVA+R, gdzie zapisy zawsze wykonywane sa przy uzyciu bu-
fora, transakcje OptSVA-CF+R, ktére wykonuja zapisy, wykonuja je bezposrednio na
obiekcie wlasciwym, jesli warunek dostepu zostal uprzednio spelniony podczas odczytu
lub aktualizacji. W koncu, OptSVA-CF+R, podobnie jak OptSVA+R, wykonuje kopie
obiektu do bufora przy ostatnim zapisie lub aktualizacji (ostatniej potencjalnej mody-
fikacji dowolnego typu). W wypadku, gdy na obiekcie wykonywane byly tylko zapisy,
buforowanie wymaga takze, aby dziennik byl zaaplikowany do obiektu przed skopiowa-
niem go do bufora.



;O

read;([y])—0

tryC; — Cj
O

(b) OptSVA-CF+R.

start; w;(x)2— ok; tryC, — C;
O
wub; (z)=1 Tlv(m)el
pv,(z) 1 \
start; w;(z)1— ok; ri(z)—1 * ri(y)—0
;o
wub;(z) =1 buf(z) <1
pv;(2) 2 ?wub;(z) = wc;(z)
71\:(1:7);1 7777777777777777777777777777777 z41log;(z)
(a) OptSVA4R.
start; write;([z])2— ok; tryC,; — C;
. o o
wub;([z])=1 T\lv([’fj)el
pv;([z)) 1 \
\
start; write;([z])1— ok; read;([z]) \ —1
T"-7 o ¢ --—-——-——"=—"=—"=-"=-—"=—"=—"—-"=-—-—-- Y_ *k‘
wub,([z])=1 execute write; on log;([z]) join with :write_buffer | execute read; on buf;([z])
pv;([z]) 2 Twub;([z]) = we;([]) %
Vs
21v([z])=1 [2]log;([z])
buf;([z])«[z]

Rys. 8: Obshtuga buforowania w OptSVA+R vs OptSVA-CF+R.



6 Implementacje

27

Réznice miedzy optymalizacjami zaaplikowanymi w OptSVA+R i OptSVA-CF+R sa
ilustruje Rys. 8. Pokazano tam wykonanie tego samego programu przy uzyciu OptSVA+R
(Rys. 8a) i OptSVA-CF+R (Fig. 8b). W obu przykladach [z] jest komérka z referen-
cja; prostym obiektem ktéry, zawiera pojedyncze pole stanowiace jego stan i interfejs
analogiczny do zmiennej. W obu zaprezentowanych przeplotach transakcja T; urucha-
mia si¢ jako pierwsza, ale wykonuje operacje zapisujaca 2 do zmiennej z (obiektu [z])
dopiero po dlugim opéznieniu. W miedzyczasie transakcja T; wykonuje wilasny zapis do
z ([x]), zapisujac 1. Poniewaz jest to poczatkowy zapis, to OptSVA+R wykonuje go
na buforze buf ;(z), a OptSVA-CF+R na dzienniku log,([z]), wigc Zaden z algorytméw
nie powoduje, ze T; czeka na T;. Nastepnie T; wykonuje operacje odczytu na z ([z]).
W OptSVA+R ta operacja jest wykonana na buforze buf;(z), co nie wymaga synchro-
nizacji, wiec operacja wykonuje si¢ bez czekania. Natomiast w OptSVA-CF+R operacja
odczytu nie moze byé¢ wykonana na dzienniku, poniewaz dziennik nie zna stanu obiektu.
Niezbednym wiec jest w OptSVA-CF+R, zeby T; w tym momencie czekalta, az T; nie
zwolni obiektu [z]. Dopiero wtedy 7; moze zaaplikowaé log;([z]) do [z] i wykonaé
odczyt. W efekcie T wykonuje sie dtuzej w OptSVA-CF+R niz w OptSVA+R.

Przyktad pokazuje wiec, ze generalizacja modelu niesie ze sobg potencjalny spadek
efektywnosci wykonania. Jest to nieuniknione, biorac pod uwage ztozonosé obstugiwanych
obiektéw. Z drugiej strony, OptSVA-CF+R wcigz cechuje si¢ bardzo wysokim stopniem
zrownoleglenia transakcji skonfliktowanych i, jak pokazano ponizej, osiaga wysoka wy-
dajnos$¢ w praktyce.

Warianty

Tak samo, jak w przypadku OptSVA+R i SVA+R, OptSVA-CF+R ma wariant z transak-
cjami niechetnymi (ROptSVA-CF+R) oraz wariant dzialajacy w modelu z transakcjami
dazacymi do zatwierdzenia (OptSVA-CF).

Wlasno$ci

Pokazujemy, ze OptSVA-CF+R jest nieprzezroczysty do ostatniego uzycia przez analogie
do OptSVA+R, oraz ze jest on wolny od zakleszczen i silnie progresywny.

5.7 Podsumowanie

Wprowadzone algorytmy sa podsumowane w Tablicy 4. Wszystkie algorytmy sa pesy-
mistyczne, blokujace i pozbawione zakleszczen. Algorytmy z transakcjami niechetnymi
zapewniaja poprawne wykonanie transakcji niechetnych ze wzgledu na operacje niewyco-
fywalne, a algorytmy bez wycofan zapewniaja poprawne wykonanie wszystkich transakcji
ze wzgledu na operacje niewycofywalne. Dodatkowo, algorytmy bez wycofania, poza spel-
nianiem nieprzezroczystosci do ostatniego uzycia, generuja przeploty nierozréznialne od
przeplotéw nieprzezroczystych pod wzgledem efektéw.

6 Implementacje

Zaimplementowano dwa z zaproponowanych algorytméw: SVA+R i OptSVA-CF+R (wraz
z wariantami pozwalajacymi na definicje transakcji niechetnych) jako systemy rozpro-
szonej pamieci transakcyjnej oparte na Java RMI, nazwane odpowiednio Atomic RMI
i Atomic RMI 2. Implementacje dostarczaja mechanizméw niezbednych do praktycznego



Algorytm Modyfikacje Wycofania A priori Obiekty Bezpie- Zwalnianie Operacje
czenstwo zasoboéw niewycofywalne

SVA p. wykonania bez wycofania ASet, supr niejednorodne opaque-equivalent tak T, €T
SVA+R p. wykonania dowolne, przy kaskadzie ASet, supr niejednorodne last-use opaque tak (%]
RSVA+R p. wykonania dowolne, przy kaskadzie ASet, supr, R niejednorodne last-use opaque tak T; €R
OptSVA p. zatwierdzeniu bez wycofania ASet, wub, rub, zmienne last-use opaque™* tak T, €T
OptSVA+R p. zatwierdzeniu dowolne, przy kaskadzie ASet, wub, rub, zmienne last-use opaque tak (%]
ROptSVA+R p- zatwierdzeniu  dowolne, przy kaskadzie ASet, wub, rub, R zmienne last-use opaque tak T; €R
OptSVA-CF p. zatwierdzeniu bez wycofania ASet, wub, rub, klasy operacji dowolne last-use opaque* tak T, €T
OptSVA-CF+R p. zatwierdzeniu dowolne, przy kaskadzie = ASet, wub, rub, klasy operacji dowolne last-use opaque tak (%]
ROptSVA-CF+R  p. zatwierdzeniu  dowolne, przy kaskadzie ASet, wub, rub, R, klasy operacji dowolne last-use opaque tak T; €R

Tablica 4: Podsumowanie wprowadzonych algorytméw wersjonowania.
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funkcjonowania systemu w srodowisku rozproszonym, takich jak obstuga awarii czescio-
wych, serializacja obiektow, implementacja buforéw, oraz instrumentacja kodu w spo-
sOb ukrywajacy algorytmy sterowania wspélbieznoscia przed programista. Architektura
zaimplementowanych systeméw rozproszonej pamieci transakcyjnej rozszerza architek-
ture Java RMI o obiekty pelnomocnikéw (ang. prozy), ktére implementuja algorytmy
sterowania wspolbieznosciag przechwytujac komunikacje miedzy klientami-transakcjami
a obiektami wspdétdzielonymi.

Implementacje zostaly przetestowane pod wzgledem wydajnosci przy uzyciu pro-
gramu wzorcowego (ang. benchmarks) EigenBench [23] przystosowanego do ewaluacji
rozproszonej pamieci transakcyjnej. Ewaluacja poréwnuje Atomic RMI i Atomic RMI 2
z wysokiej klasy optymistycznym systemem rozproszonej pamieci transakcyjnej, HyFlow?2
[43]. Dodatkowo poréwnano zaimplementowane w ramach pracy systemy z implementa-
cjami algorytméw blokowania dwufazowego opartymi na zamkach z rozréznieniem opera-
cji odezytu i zapisu (R/W) lub traktujacymi operacje jednakowo (Mutex), a takze z im-
plementacja zamka globalnego. Implementacje przetestowano na 16-weztowym klastrze
obliczeniowym polaczonym siecig o predkosci 1Gb. Kazdy wezel posiada dwa czterordze-
niowe procesory quad-core Intel Xeon L3260 taktowane 2.83 GHz z 4 GB pamieci RAM.
Na kazdym wezle dziala system operacyjny OpenSUSE 13.1 (jadro 3.11.10, architektura
x86_64). Uzyto jezyka Groovy w wersji 2.3.8 oraz 64-bitowej Java HotSpot(TM) JVM
w wersji 1.8 (build 1.8.0_25-b17).

Wyniki ewaluacji pokazane sa na Rys. 9-10. Miara wydajnosci jest przepustowosé mie-
rzona w liczbie operacji wykonanych na sekunde. Rys. 9 pokazuje, ze wraz ze wzrostem
liczby klientéw (a wiec i ze wzrostem wspoélzawodnictwa o zasoby) spada przepustowosé
wszystkich systeméw. Spadek wydajnosci jest szczegdlnie stromy do liczby 256 klien-
téw i stabilizuje sie dla 1024 klientéw. Wszystkie algorytmy przewyzszaja wydajnoscia
wykonanie sekwencyjne przy uzyciu zamka globalnego. W scenariuszu, gdzie stosunek
odezytéw do zapiséw wynosi 90%, HyFlow2 i Atomic RMI 2 wykonuja si¢ z wydajnoscia
znacznie przewyzszajaca wydajno$é pozostalych systeméw o 9-267%, lecz poréwnywalna
wzgledem siebie. W pozostalych dwéch scenariuszach wszystkie implementacje traca na
efektywnosci, z wyjatkiem Atomic RMI 2, ktéry dziala 9-359% lepiej od pozostalych
implementacji (w tym HyFlow2). Réznica wydajnosci jest wynikiem optymalizacji ope-
racji zapisu w Atomic RMI 2, ktéra pozwala na skracanie przeplotow transakcji, gdy
wystepuja dlugie sekwencje operacji zapisu. Pozostale implementacje nie optymalizuja
zapisow w takim stopniu. W szczegoélnosci HyFlow2 i 2PL opieraja si¢ gléwnie o zréw-
noleglenie odczytéw. Degradacja wydajnosci Atomic RMI 2 jest wyjasniona potrzeba
zarzadzania watkami w celu obstugi asynchronii lokalnej. Powoduje to, ze kazdy wezet
musi obshuzy¢ wiecej dzialajacych jednoczesnie watkéw niz w innych implementacjach.
Sposérod pozostalych implementacji, warianty C2PL dzialaja zawsze lepiej, niz odpowia-
dajace im warianty CS2PL, natomiast warianty R/W dzialaja lepiej niz Mutex. Atomic
RMI dziala poréwnywalnie pod wzgledem wydajnosci do C2PL i zdecydowanie gorzej
niz Atomic RMI 2.

Rys. 10 pokazuje zmiane w przepustowosci wraz z dodawaniem nowych wezléw do
systemu (ale przy stalej przepustowosci). Wraz z poszerzaniem systemu o dodatkowa
moc obliczeniowa, przepustowos¢ systemu wzrasta, dzigki powiekszajacej si¢ liczbie po-
tencjalnie wykonywanych réwnolegle operacji. Poréwnanie pokazuje, ze Atomic RMI 2
zdecydowanie przewyzsza wydajnosciag pozostale implementacje, w tym takze Atomic
RMI i HyFlow2. Réznica ta uwydatnia sie znow w wypadku gdy scenariusz jest zdomi-
nowany przez operacje zapisu, ktore sg lepiej zoptymalizowane w Atomic RMI 2 niz w in-
nych implementacjach. Ze wzgledu na stosunkowo duza liczbe obiektoéw wspotdzielonych
w systemie (10 tablic na kazdym z wezléw), spos6b generowania transakeji powoduje, ze
Atomic RMI 2 jest takze w stanie czesto zwalnia¢ obiekty wczesnie, prowadzac do wigk-
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szego wspolczynnika zréwnoleglenia transakcji. Spodziewaé si¢ mozna, ze gdyby liczba
obiektéw byla ograniczona, réznica miedzy HyFlow2 i Atomic RMI 2 wyréwnalaby sie
w przypadku scenariuszy analogicznych do Rys. 9b i 9c.

Istotnym jest takze, ze w ewaluacji liczba transakcji wycofanych przez Atomic RMI
i Atomic RMI 2 wynosita 0, podczas gdy HyFlow2 musial wycofa¢ i ponowié¢ 60-89%
transakeji (w zaleznosci od scenariusza). Oznacza to, ze w praktyce Atomic RMI 2 za-
chowuje sie bezpiecznie wzgledem operacji niewycofywalnych, podczas gdy w HyFlow2
moga one by¢ wykonane wielokrotnie.

7 Statyczna Analiza i Prekompilator

Dodatkowym elementem prezentowanym w pracy, poza algorytmami i ich wtasnoéciami,
sg dwa narzedzia majace na celu poprawienie praktycznosci i wydajnosci zaprezentowa-
nych systemoéow: prekompilator i modut szeregowania transakcji.

Ze wzgledu na fakt, ze algorytmy wersjonowanie wymagaja znajomosci a priori obiek-
tow uzywanych przez poszczegolne transakcje, zadaniem prekompilatora jest analiza sta-
tyczna kodu kazdej z transakcji i wydobycie tej informacji w sposéb automatyczny.
Dodatkowo, prekompilator bada kod, poszukujac poszczegdlnych wywolan operacji na
obiektach wspotdzielonych i oblicza przyblizone suprema dla kazdego z obiektéw we-
wnatrz transakcji. Prekompilator uwalnia programiste od potrzeby przygotowywania tej
informacji recznie.

8 Podsumowanie

Aby udowodnié¢ gléwna teze niniejszej pracy zostaly przeanalizowane istniejace wlasno-
Sci bezpieczenstwa oraz ich przydatno$¢ w kontekécie pamieci transakcyjnej z wezesnym
zwalnianiem zmiennych (Rozdziat 3). Nastepnie wprowadzone zostaly wlasnosci bezpie-
czenstwa, ktére majg praktyczne zastosowanie dla tego typu pamieci transakcyjnych:
nieprzezroczysto$é¢ do ostatniego uzycia i silna nieprzezroczysto$é¢ do ostatniego uzycia
(Rozdzial 5).

W dalszej kolejnoéci opisano istniejace pesymistyczne algorytmy sterowania wspol-
bieznoécia dla pamigci transakcyjnej, zaréwno te rozproszone jak i nierozproszone, oraz
optymistyczne algorytmy sterowania wspolbieznoécia w rozproszonej pamieci transak-
cyjnej, a takze algorytmy uzywajace wczesnego zwalniania zasob6éw (Rozdzial 4). Na
podstawie tej analizy wybrano rodzine algorytméw wersjonowania jako podstawe do dal-
szych badan. Nastepnie zmodyfikowano algorytm SVA, eliminujac zaleznosé od global-
nego zamka, oraz pozwalajac na swobodne wycofywanie transakcji (Rozdzial 6, Sekcje 6.1
i6.2).

Dalej zaprezentowano algorytmy OptSVA+R i OptSVA-CF+R oraz ich warianty. Sa
to nowatorskie algorytmy pesymistycznego sterowania wspétbieznoscia rozszerzajace ist-
niejace algorytmy wersjonowania i stosujace optymalizacje, ktore pozwalaja na wykonanie
skonfliktowanych transakcji z wigkszym stopniem zréwnoleglenia niz byto to mozliwe do
tej pory (Rozdzial 6, Sekcje 6.3-6.4). Opracowane pesymistyczne algorytmy sterowania
wspotbieznoscia zostaly uzyte do implementacji dwéch systeméw rozproszonej pamieci
transakcyjnej. W pracy pokazano, ze system oparty na OptSVA-CF+R i ROptSVA-
CF+R jest w stanie uzyskaé lepsza wydajno$¢, niz wysokiej klasy implementacja opty-
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mistycznej pamieci transakcyjnej, jednoczesnie nie powodujac koniecznosci wycofania
transakcji (Rozdzial 8).

Pokazano takze, ze cho¢ zastosowane algorytmy reprezentuja bardziej ogdlne i wy-
dajne podejscie, zachowuja one silne gwarancje bezpieczenstwa. Zostalo to w pracy zade-
monstrowane przeprowadzajac formalne dowody poprawnosci tych algorytmow, co wy-
magalo wprowadzenia nowych technik dowodzenia poprawnosci algorytméw sterowania
wsp6ibieznoscia (Rozdzial 7).

Ponadto, zaproponowano dodatkowy praktyczny modul dla opracowanych systeméw
pamieci transakcyjnej, tj. prekompilator, ktory automatycznie generuje wiedze a priori
uzywana do wczesnego zwalniania obiektéw w algorytmach wersjonowania przez sta-
tyczna analize kodu programu (Rozdzial 9).

Dowod Tezy

Jako dowdd postawionej w pracy tezy:

Przedstawiono Atomic RMI 2, system rozproszonej pamieci transakcyjnej w modelu prze-
plywu sterowania, implementujacy pesymistyczne algorytmy OptSVA-CF+R i ROptSVA-
CF+R.

a) W Sekcji 8.2.2 pokazano, ze Atomic RMI 2 przewyzsza wydajnoscia wysokiej klasy
optymistyczny system rozproszonej pamieci transakcyjnej, a wiec Atomic RMI 2
jest systemem wydajnym.

b) Twierdzeniem 10 pokazano, ze OptSVA-CF+R jest nieprzezroczysty do ostatniego
uzycia, Twierdzeniem 4 pokazano, ze jest on silnie progresywny, a Twierdzeniem 3
pokazano, ze jest on pozbawiony zakleszczen. W konsekwencji OptSVA-CF+R spet-
nia silne gwarancje bezpieczenstwa, postepu i zywotnosci.

¢) W Sekeji 8.2.2 pokazano, ze OptSVA-CF+R w praktyce nie doprowadza do wycofan
transakcji, a wigc operacje niewycofywalne wykonywane sa (w praktyce) poprawnie.
Ponadto, ROptSVA-CF+R catkowicie wyklucza mozliwo$é wycofywania transakcji
niechetnych, a wiec operacje niewycofywalne zawsze beda wykonywane popraw-
nie w przypadku ogdlnym, zakladajac, ze beda wykonywane w ramach transakcji
niechetnych.

d) OptSVA-CF+R wspiera dowolne wycofywanie transakcji, i operuje na niejedno-
rodnym modelu obiektowym. Dodatkowo, nie ma pojedynczego punktu awarii. Po-
nadto, informacje niezbedne do dzialania tego algorytmu moga by¢ wygenerowane
a priori przez prekompilator. W konsekwencji OptSVA-CF+R mozna uznaé za
algorytm majacy praktyczne zastosowanie.

Reasumujac, teza jest spelniona. ([l
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