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Streszczenie

Kluczowym elementem tworzenia i usprawniania implementacji pamieci
transakcyjnej jest ewaluacja eksperymentalna w oparciu o zestaw standar-
dowych programéw wzorcowych (ang. benchmarks). Niestety, komplek-
sowe zestawy programéw wzorcowych przeznaczone sg tylko dla wielo-
procesorowych systeméw pamieci transakcyjnej. W przypadku systeméw
rozproszonej pamieci transakcyjnej zbior istniejacych programéw wzorco-
wych jest bardzo waski. W rezultacie, badacze zmuszeni sg przygotowywac
programy wzorcowe ad hoc, np. poprzez implementacje wybranych pro-
bleméw rozproszonych (np. rozproszona tablica mieszajaca). Takie imple-
mentacje badajg cechy systeméw rozproszonej niedostatecznie doktadnie
i czesto nie reprezentujg probleméw w ktorych rozproszona pamiec trans-
akcyjna ma miec zastosowanie. Dodatkowo, implementacja wlasnych pro-
gramo6w wzorcowych przez rézne zespoty badawcze powoduje Ze poréw-
nanie pracy miedzy zespolami jest trudne lub niemozliwe. Praca ta ma
na celu analize istniejagcych programéw wzorcowych do ewaluacji pamieci
transakcyjnej oraz opracowanie zatozen i projektéw pod implementacije
programéw wzorcowych dla systeméw rozproszonej pamieci transakcyj-
nej. W efekcie mozliwe stanie sie przygotowanie sp6jnych implementacji
rozproszonej pamieci transakcyjnej.






Rozdziat 1

Wstep

W wielu publikacjach dotyczacych przetwarzania réwnolegtego, mechanizméw takie prze-
twarzanie wspomagajacych, a zwtaszcza pamieci transakcyjnych mozna znalez¢ pewna cha-
rakterystyczng ceche. Bedzie to stwierdzenie, zawarte zazwyczaj we wstepie, gtoszace iz ,,pro-
gramowanie wspétbiezne (ang. concurrent programming), zwlaszcza dostatecznie wydajne,
jest wyjatkowo trudne” [21, 30, 31, 53, 62]. Bez watpienia tworzenie programéw sktadajacych
sie ze zbioru jednostek, ktére docelowo beda wspotbieznie operowaty na tych samych zaso-
bach jest dla programisty wyzwaniem i naraza go na ryzyko popetnienia szeregu bledéw. Nie
moze zatem dziwi¢ istnienie ruchu w obszarze badan naukowych, ktérego uczestnicy stawiaja
sobie za cel utatwienie tego zadania w wielu aspektach (wzmocnienie gwarancji poprawnosci
przetwarzania, nawet bioragc pod uwage niskie kompetencje uzytkownikéw nowo propono-
wanych mechanizméw — programistéw, ang. mainstream programmers; poprawa wydajnosci
przetwarzania; uproszczenie interfejséow programistycznych, ang. application programming
interface, API). Mimo pewnego stopnia oczywistosci, stwierdzenie to jest godne uwagi ponie-
waz dobitnie pokazuje charakterystyke znaczacej gatezi wspolczesnej informatyki.

Programowanie réwnolegle jest trudne. Powszechne przyjecie modelu przetwarzania row-
noleglego, na ktéry sktadaja sie watki! dziatajace réwnolegle na kilku procesorach jednego
systemu komputerowego lub na przemian wywlaszczane z jednego procesora w sposéb nie-
deterministyczny? oraz zestaw wspétdzielonych zasob6éw (pamieé operacyjna, w mniejszym
stopniu urzadzenia wej$cia-wyjscia) doprowadzito w praktyce do stworzenia Srodowiska po-
datnego na wystepowanie wielu btedéw (ang. fault [3], na etapie projektowania i implemen-

réznica pomiedzy watkami a procesami wymaga podkreélenia. Watki (procesy lekkie) jako jednostki prze-

twarzania wyodrebniane w ramach procesu, dziedziczace posiadane przezeri zasoby, z definicji bedg posiadaly
wspétdzielony fragment pamieci operacyjnej przypisanej procesowi-rodzicowi. W pojeciu procesu wspéldziele-
nie zasobow nie jest wprost zawarte. Jednak z racji tego, ze niniejszy raport dotyczy przede wszystkim synchroni-
zacji jednostek przetwarzania przy dostepie do wspétdzielonych zasobéw, a te mogg by¢ wspétdzielone zaréwno
przez kilka proceséw, jak i przez kilka watkéw jednego procesu, terminy proces i wqtek bedq oznaczac to samo —
wspomniang wlasnie jednostke przetwarzania — do momentu, w ktérym ich rozréznienie stanie sie istotne. Ten
moment to przeniesienie poje¢ na grunt systeméw rozproszonych, w przypadku ktérych trudno jest méwié o cen-
tralnej puli zasobéw, a wiec i o watkach.

2a wigc taki, ktéry nie pozwala programiscie przewidzieé¢ czaséw potrzebnych na wykonanie kolejnych kro-
kéw przetwarzania (lub ewentualnie na nie wptywac). Terminem, ktérym opisywana jest ta wtasciwos$¢ bedzie
asynchronizm proceséw (por. [26, str. 18]).
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tacji programu) i anomalii (rozumianych dwojako: jako zachowanie systemu, ktérego progra-
mista nie przewidzial, a wiec szczeg6lny przypadek fault oraz jako skutek w postaci btednego
dziatania programu, ang. failure [3]), z ktérych najbardziej znane to zakleszczenia i inwersja
priorytetow (przy zalozeniu, ze metoda synchronizacji proceséw przy dostepie do wspoétdzie-
lonych zasobéw jest niewywlaszczalne zajmowanie tych zasobéw na wylacznosc), anomalie
niesynchronizowanego wspoétbieznego dostepu (powstanie niesp6jnosci w obszarze wsp6t-
dzielonej pamieci operacyjnej), czy tez brak zachowania warunku postepu przetwarzania z r6z-
nych przyczyn (poza typowymi zakleszczeniami mogg to by¢ m.in. livelocki lub zagltodzenia
proces6w powodowane przez stosowanie blednych, tj. niesprawiedliwych algorytméw wza-
jemnego wykluczania). Dziatanie w takim §rodowisku wymaga od programisty szczegélnej
uwagi i niematych umiejetnosci.

Programowanie réwnolegle jest warte zachodu. Wiele zjawisk wspoéliczesnej informatyki,
m.in. napotkanie granicy wydajno$ciowej pojedynczych rdzeni procesoréw, dyktowanej przez
wlasnosci fizyczne materiatéw oraz préba obejscia tej granicy przy uzyciu procesoréw wie-
lordzeniowych [31, punkt 1.1] (mozna zapewne zalozy¢ ze przeskoczenie granicy pomiedzy
procesorem jednordzeniowym a dwurdzeniowym otwiera droge do dalszego, stosunkowo ta-
twego rozwoju typu scale-out systemoéw przetwarzania wspoélbieznego) wskazuje, ze obser-
wowany dzi§ wzrost znaczenia technik i narzedzi programowania wspétbieznego bedzie po-
stepowatl, przede wszystkim ze wzgledu na brak analogicznej granicy dla zapotrzebowania na
moc obliczeniowa. Mozna tez wskaza¢ pewne trendy w projektowaniu systeméw kompute-
rowych, zwlaszcza mobilnych, gdzie przetwarzanie wspétbiezne juz odgrywa i odgrywacé be-
dzie coraz bardziej istotng role. Dla urzadzent mobilnych, w ktérych kluczowym zasobem jest
energia, dazy sie do zmniejszenia jej zuzycia kosztem zmniejszenia szybkosci dziatania pro-
cesoréw, a tym samym — mocy obliczeniowej. Straty te prébuje sie rekompensowaé wielor-
dzeniowoScia, tworzac potencjal za ktérego zagospodarowanie mialoby odpowiadaé wlasnie
programowanie wspotbiezne.

Wobec tak oczywistego wzrostu znaczenia systeméw wieloprocesorowych, a razem z nimi
zjawisk wspotbieznego dostepu do wspétdzielonych zasobéw i probleméw wystepujacych pod-
czas prob synchronizacji dostepu do tych zasobéw standardowymi metodami, nie dziwi wzmo-
zony wysitek badaczy, starajacych sie dostarczy¢ narzedzia, ktére z jednej strony upraszczaja
zadanie programistéw aplikacji wielowatkowych (tym samym minimalizujac ryzyko popelnie-
nia przez nich bled6éw), z drugiej za$ oferujg systemowe podejécie do zapewnienia odpowied-
niego poziomu wydajno$ci przetwarzania.

Jednym z proponowanych rozwigzan obu tych problemoéw jest pamieé transakcyjna. Ten
mechanizm synchronizacji przeznaczony dla systeméw przetwarzania wielowatkowego w za-
lozeniu pozwala na objecie szeregu dostepéw wykonywanych przez jeden watek do wspoél-
dzielonej pamieci operacyjnej transakcja, podobng do tych znanych z systeméw baz danych.
Prosty model transakcji zaktada, ze watek po zrealizowaniu serii odczytéw i zapiséw wybiera,
czy nalezy je zatwierdzi¢ (ang. commit), tak by staly sie widoczne dla innych watkéw wspo6t-
dzielacych pamieé, czy tez wycofaé (ang. abort), nie pozostawiajac pozostatym watkom zad-
nej mozliwo$ci zarejestrowania choéby cze$ci wprowadzonych zmian. Sposréd wtasnosci trans-
akcji bazodanowych, dla przetwarzania wielowatkowego najbardziej istotng bedzie izolacja
(wlaczana p6Zniej w sklad zbioru wlasnoSci nazywanych atromowym wykonaniem sekcji kodu,
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ang. atomic execution [31, punkt 1.2.1]). Efekty transakcji zatwierdzonej powinny zosta¢ na-
niesione na pamieé operacyjng tak, by zaden watek nie kontynuowat dziatania w oparciu
o odczytany stan przej$ciowy, potencjalnie niespdjny. Podobnie w przypadku transakcji anu-
lowanych - stany przejSciowe jako wynik wycofanych operacji nie powinny dawac¢ sie odczy-
ta¢ innym watkom w taki sposéb by mogly one kontynuowaé dziatanie w oparciu o wynik
odczytu. To, by¢ moze nieco zawilte, podej$cie do izolacji wynika z r6znic w charakterze sys-
temow transakcyjnych (imperatywnego dla pamieci transakcyjnych i deklaratywnego dla baz
danych). Mozna bowiem wyobrazi¢ sobie sytuacje, w ktérej watek generalnie moze postrze-
ga¢ niespdjne stany pamieci wspétdzielonej, jednak gdy ten fakt zostanie wykryty, potencjal-
nie przy zatwierdzaniu zmian, odczyty takie spowodujg uniewaznienie i anulowanie transak-
cji, ktoérej sa elementem. Ponownie ze wzgledu na imperatywny charakter srodowisk wyko-
rzystujacych pamieci transakcyjne, takie podejScie moze okazac sie niedopuszczalne.

1.1 Rys historyczny

Historia rozwoju r6znych wariantéw pamieci transakcyjnych nie jest jednoetapowa. Analizu-
jac literature przedmiotu mozna pokusic¢ sie o wyrdznienie trzech, a nawet czterech okreséw
cechujacych sie r6znym podejsciem do prac badawczych w tej dziedzinie. W pierwszym okre-
sie, ktérego znaczenie dla niniejszego raportu jest nikle, bezposrednio po zaproponowaniu
pierwszych, przede wszystkim sprzetowych, rozwigzan (np. w [33], publikacji wprowadzaja-
cej sprzetowy mechanizm dzi§ uwazany za pierwowzdr pamieci transakcyjnej [31, punkt 1.3])
prace majg charakter przede wszystkim innowacyjny (propozycje zupelie nowych rozwiazan
w miejsce ulepszania juz istniejacych). Punktem zwrotnym staje sie artykut [30], przedsta-
wiajacy przykladowa implementacje programowej pamieci transakcyjnej i wyjatkowo obiecu-
jace wyniki jej zastosowania w przypadku dostepéw do specyficznych typéw wspétdzielonych
struktur danych. Artykut ten rozpoczyna drugi okres — czas intensywnych prac nad programo-
wymi pamieciami transakcyjnymi dla systeméw wieloprocesorowych®. W kolejnym, trzecim
okresie implementacje pamieci transakcyjnej poddawane sg silnej krytyce zar6wno w odnie-
sieniu do ich wydajno$ci (np. [12]) jak i poprawnoSci przetwarzania transakcyjnego (np. [65]).
Etap czwarty, jak dotad ostatni, to odpowiedzi na zarzuty sformulowane w poprzednim. Jego
charakterystycznymi elementami bedg prace teoretyczne majace na celu m.in. sformalizo-
wanie kryteriow poprawnos$ci implementacji pamieci transakcyjnej ([25, 26]) i wprowadzenie
oraz ocena wydajno$ciowa systeméw okreslanych jako state-of-the-art, a wiec takich, ktére
przy uzyciu najnowszych rozwigzan i podej$¢ odpowiadalyby na zarzuty stawiane pamigciom
transakcyjnym w kwestii ich poprawnosci i wydajnosci (np. SwissTM [22]).

Sama mozliwo$¢ wyréznienia czwartego etapu, a wiec spodziewana oplacalno$¢ wysitkéw
majacych na celu poprawe istniejacych rozwigzan pokazuje znaczenie przypisywane syste-
mom pamieci transakcyjnej. Mialy one z jednej strony upro$ci¢ programowanie wielowat-
kowe, dostarczajac programistom znane im skadinagd mechanizmy i abstrakcje, z drugiej zas,

3tj. systeméw dopuszczajacych przetwarzanie wspétbiezne, z tym zastrzezeniem, ze uruchamianie transak-
cji w systemach jednoprocesorowych, choé¢ by¢ moze utatwitoby tworzenie programéw, wydajnosciowo bytoby
pozbawione sensu, poniewaz systemy takie nie pozwalaja na uzyskanie faktycznej réwnoleglosci, a transakcje
wykonywane sekwencyjnie, jedna po drugiej lub przeplatane razem z watkami zapewne dzialaja wolniej niz od-
powiadajace im rozwigzania bazujace na globalnym zamku wspétdzielonym.
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poprzez wspétbiezne wykonywanie transakcji i nietrywialne podej$cie do rozwigzywania kon-
fliktéw przy dostepach mialy po pierwsze przyspieszy¢ dzialanie aplikacji wielowatkowych,
wzgledem tych, ktére wykorzystywaty zawtaszczanie przez watek catej puli zasobéw wspo6t-
dzielonych, po drugie uprosci¢ implementacje wzgledem tych, ktére blokowaly jedynie wy-
brane, mate porcje danych (choéby poprzez wyeliminowanie ryzyka wystapienia zakleszczen),
a wreszcie dostarczy¢ akceptowalny (tj. nie gorszy niz inne, powszechnie stosowane rozwig-
zania w og6lnym przypadku, a znaczaco lepszy dla pewnych wybranych scenariuszy) poziom
wydajnosci. Wszystko to w systemach wieloprocesorowych.

Wysitek wlozony w badania na czwartym etapie rozwoju, a takze powszechna dostepno$¢
dojrzatych systeméw pamieci transakcyjnych w zestawach narzedzi dla programistéw aplika-
cji wielowatkowych (np. [32]) moze wskazywac, ze cho¢ pewnie nie wszystkie i nie w pelni,
wymagania stawiane systemom pamieci transakcyjnych sg generalnie w najnowszych imple-
mentacjach spetnione.

1.2 Kierunki rozwoju pamieci transakcyjnych

Kolejnym krokiem rozwoju pamieci transakcyjnych wydaje sie by¢ przeniesienie rozwiazan
wypracowanych w systemach wieloprocesorowych na grunt systeméw rozproszonych. Jest
to krok, ktéry mégl by¢ oczekiwany z kilku wzgledéw. Po pierwsze, przy duzym uproszcze-
niu, modele obu klas systeméw sg podobne — w obu przypadkach mamy do czynienia z pula
wspoétdzielonych zasob6éw, wykorzystywanych przez dziatajgce wspétbieznie jednostki prze-
twarzania. To dawatoby pole do wykorzystania istniejacych juz mechanizméw, interesuja-
cych ze wzgledu na wydajnosé. Po drugie, przy blizszym spojrzeniu, aspekty takie jak zapew-
nienie réznych wariantow przezroczysto$ci, w tym uodpornienie systemu na awarie weziow,
utrudniajg programowanie w srodowisku rozproszonym. Kazda pomoc, w tym uproszczenia
oferowane przez pamiec¢ transakcyjnag, jest tu mile widziana. Dodatkowo nalezy zaznaczyc¢,
Ze pojecie transakcji jest juz obecne w kontekscie systeméw rozproszonych, jednak w nieco
innym wariancie. Sekcja 3.1 wpisuje pojecie transakcji w kontekst systeméw zarzadzania ba-
zami danych, takze rozproszonych. Pewng forma transakc;ji jest tez zapewne mechanizm ato-
mic actions i wykorzystywany przezen protokét tréjfazowego zatwierdzania (ang. three phase
commit, 3PC) [63], pozwalajacy osiagnaé niepodzielno$¢ wykonywania grupy operacji w §ro-
dowisku podatnym na permanentne awarie weztéw (fail-stop, por. tabela 1.1).

Niniejszy raport wpisuje sie w nurt przeniesienia koncepcji znanych z implementacji pa-
mieci transakcyjnych w systemach wieloprocesorowych na grunt systeméw rozproszonych.

1.3 Zarys problemu

O ile o problemach poprawnosciowych pamieci transakcyjnych mozna powiedzie¢, ze zo-
staly one rozwigzane, a nawet jezeli nie, to — ze przyszte rozwigzania wypracowane dla syste-
moéw réwnoleglych beda mogty by¢ stosowane do systeméw rozproszonych, o tyle nie sposéb
twierdzi¢ czego$ podobnego o problemach wydajnos$ciowych. Wydajnos$¢ aplikacji rozproszo-
nej uzalezniona jest od znacznie wiekszej liczby czynnikéw niz szybko$¢ dziatania aplikacji
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Tablica 1.1: Poréwnanie wybranych cech systeméw réwnolegtych i rozproszonych.

Systemy réwnolegle Systemy rozproszone
Por6wnywalna, ewentualnie | Bez ograniczen. Dopuszczalna
Szybkos$¢ | moderowana priorytetami | jest sytuacja, w ktoérej wezly
jednostek | procesow (aczkolwiek przyjmu- | dziataja ze skrajnie réznymi
przetwarzajacych | jemy, ze procesy sa asynchro- | predko$ciami.
niczne).
Aspekt pomijalny. W praktyce | Zalezna od  implementacji
Szybkos¢ kanaléw | wplyw na szybkosé komunikacji | i otoczenia (prawdopodobieri-
komunikacyjnych | mijedzy procesorami z uzyciem | stwa uszkodzenia komunikatu
pamieci wspétdzielonej moze | w trakcie transmisji i zdolnos¢
mie¢ architektura pamieci pod- | tolerowania takiej awarii).
recznej.
Aspekt pomijalny. Cecha typowa dla systemow
Zawodnos¢ rozproszonych. Przy zato-
kanat6w zeniu awarii  przejSciowych
komunikacyjnych (ang. transient failures) [43,

str. 2] moze skutkowac¢ op6z-
nieniami w komunikacji i tym
samym w postepie przetwarza-
nia.

Zazwyczaj fail-stop [43, str. 9]

dla calego systemu®.

Model awarii calego systemu
przewiduje zdolno$¢ tolerowa-
nia awarii pojedynczych we-
ztéw i kanaléw komunikacyj-
nych. Model awarii wezlow
zakladajacy np. konieczno$¢
odtwarzania stanu moze miec¢
wplyw na opdZnienia w prze-
twarzaniu.

Model awarii

wielowatkowej. Tabela 1.1 przedstawia wybrane réznice w charakterystykach obu klas syste-
mow docelowych, ktére mogg mieé na nig wplyw.

Wymienione tam réznice sprawiajg, ze przeniesienie wynikéw badan wydajno$ciowych stan-
dardowych system6éw pamieci transakcyjnej na grunt systeméw rozproszonych i konstruowa-
nie w ten sposéb nowych rozwigzan to droga, ktéra nie musi prowadzi¢ do spodziewanego
polepszenia. Analiza wydajnosci rozproszonych pamieci transakcyjnych urasta do rangi osob-
nej galezi badan.

4w [43] znalez¢ mozna okreélenie typu awarii stopping failure jako awarii procesora/wezta, w ktérej jednostka
taka catkowicie przestaje reagowac. Problem odpornosSci na awarie nie jest elementem specyfiki programowania
réwnolegtego w takim stopniu, w jakim jest on istotny dla systeméw rozproszonych. Jezeli jeden watek ulega awa-
rii, to z faktu, Ze jest on cze$cig programu dziatajacego réwnolegle nie wynika wprost, Ze przetwarzanie powinno
moc by¢ kontynuowane. Jezeli przestaje dziata¢ r6wnolegly odpowiednik kanalu komunikacyjnego, to oznacza
to, ze awarii mogl ulec system pamieci podrecznej, a wigc najprawdopodobniej caty procesor. Stad zdecydowano
sig¢ stwierdzi¢, ze programy dla srodowiska réwnoleglego zazwyczaj ulegaja awariom typu fail-stop, nawet po-
mimo préb sformalizowania problemu odpornoéci na awarie pojedynczych watkéw, w postaci choéby wlasnosci
obstruction-freedom algorytmoéw réwnoleglych, przytaczanej przez [34, str. 60].
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Dodatkowym czynnikiem sugerujacym skupienie uwagi na badaniach wydajno$ciowych
pamieci transakcyjnych jest pojawienie sie nowej klasy implementacji, ktérej cechy charak-
terystyczne dobrze rokujg dla system6éw rozproszonych. Kluczowym elementem niniejszy ra-
port jest przeciwstawienie sobie aspektéw wydajnosciowych rozproszonych pamieci transak-
cyjnych z optymistycznym (zakladajacym, ze konfliktowe dostepy beda wystepowaé rzadko
i preferujacymi rozwigzywanie konfliktéw w miejsce ich unikania) i pesymistycznym (kon-
centrujacym sie w pierwszej kolejnosci na unikaniu — w zatozeniu czestych — konfliktéw) po-
dejsciem do zarzadzania wersjami przy dostepach do wspétdzielonych zasobow.

Nalezy zadac¢ sobie pytanie, w jaki sposob testowac¢ wydajno$¢ proponowanych rozwigzan.
Podejscia analityczne (szacowanie ztozonosci czasowej i komunikacyjnej najgorszego przy-
padku wykonania pojedynczego dostepu lub catej transakcji) czy probabilistyczne (wyzna-
czanie prawdopodobieristwa zaj$cia poszczeg6lnych zdarzen: wykonan transakcji, dostepow,
itd. pod pewnymi warunkami) wydajq sie mie¢ ograniczone znaczenie praktyczne juz dla sys-
teméw réownoleglych. Przyktadowo préba oszacowania sredniego czasu wykonania danego
typu transakcji w oparciu o statyczng analize programu natrafia na problem juz przy pré-
bie oceny czy kod objety transakcja w ogéle skoriczy sie wykonywaé. Nawet gdyby pominaé
ten aspekt, r6znorodnos$¢ algorytméw planowania przydzialu procesora, czy niedeterminizm
operacji wejscia-wyjscia catkowicie skreslaja te metode.

Poréwnywanie systeméw pamieci transakcyjnych w oparciu o optymalizacje przez nie wpro-
wadzane, na przyktadzie pojedynczych instancji transakcji wydaje sie niepraktyczne. Nie wia-
domo jak czesto, ani nawet czy w og6le zatozone warunki poczatkowe wystapia w trakcie rze-
czywistego przetwarzania.

Jezeli wyzej wspomniane metody nie sa odpowiednie w §rodowiskach réwnolegtych, to tym
bardziej nie nadajg sie one do stosowania w przetwarzaniu rozproszonym. O ile o przetwa-
rzaniu réwnoleglym mozna powiedzie¢, Ze jest pseudoniedeterministyczne (przez analogie
do liczb pseudolosowych) z racji nieznajomosci (przez watek) algorytmu planowania przy-
dzialu procesora (ktéry sam w sobie moze by¢ deterministyczny), o tyle w systemach roz-
proszonych mamy do czynienia z pelnym niedeterminizmem, wynikajagcym m.in. z réznic
szybkosci dziatania wezléw bedacych wynikiem rozbieznos$ci w fizycznych parametrach ge-
neratoréw czestotliwo$ci, czy stanu Srodowiska zewnetrznego wptywajacego na prawdopo-
dobienistwo uszkodzenia transmitowanego komunikatu.

Dobra metoda testowania wydajnos$ci staje sie zatem po prostu jej pomiar podczas wy-
konywania pewnych wzorcowych programéw, benchmarkoéw, ktére, bedac prostymi rozwia-
zaniami, poddajg pamieci transakcyjne obciazeniom podobnym do tych, jakich mozna sie
spodziewa¢ po ,prawdziwych” aplikacjach, bedacych w przysztosci wykorzystywac te mecha-
nizmy. Z jednej strony metoda taka omija wspomniane wcze$niej trudno$ci. Z drugiej, zaraz
po stosowaniu pamieci transakcyjnych w realnych aplikacjach — rozwigzaniu, ktére jest pra-
cochtonne, a nie gwarantuje zadnego zysku — bedzie ona najlepiej symulowac rzeczywisto$¢.

Pamieci transakcyjne sg skomplikowanymi mechanizmami. Sposéb konstrukcji wielu spo-
§rod ich elementow (a zwlaszcza kazdego z osobna) moze wptywaé na caloksztatt wydajnoSci.
Stad podejécie wykorzystujace programy wzorcowe rozszerza sie takze na potrzeby ewaluacji
pojedynczych komponentéw takich pamieci lub tez okreslonych scenariuszy ich wykorzysta-
nia. Programy takie, mikrobenchmarki, s tworzone w ten sposéb, by byly jeszcze prostsze od
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ich pelnowymiarowych odpowiednikéw, nawet za cene braku jakiegokolwiek odniesienia do
rzeczywistych aplikacji.

1.4 Celi zakres realizowanych zadan

Podstawowym problemem badanym w dziedzinie rozproszonej pamiegci transakcyjnej jest po-
réwnanie w kontek$cie wydajnosci dwéch zasadniczo réznych podej$¢ do problemu konflik-
towych dostepéw do danych, realizowanych w ramach transakcji, a tym samym dwoéch réz-
nych implementacji pamieci transakcyjnych dla systeméw rozproszonych.

By tego dokona¢, nalezy opracowaé framework pomiarowy, na ktéry sktadajq sie: system
pozwalajacy wykona¢ pomiary okreslonych parametréw oraz zestaw miar wydajnosci, kto-
rych warto$ci mozna obliczyé w oparciu o uzyskane dane. Potrzebny bedzie takze zestaw
programéw rozproszonych generujacych obciagzenia podobne do tych spodziewanych po rze-
czywistych aplikacjach.

Programy generujace obcigzenia musza spetniaé szereg kryteriow. Dwa najbardziej istotne
to mozliwo$¢ przystosowania ich do wspélpracy z rozproszong pamiecia transakcyjng oraz
wspomniane wlasnie generowanie realistycznych obcigzeni. Na tym jednak zbior kryteriow sie
nie koriczy. Nalezy je zatem zebrac, sformalizowac i przeanalizowa¢ pod katem spetnialno$ci.

Kwestia typowych zastosowan system6w rozproszonych pozostaje generalnie caty czas otwarta.

O ile mozna moéwi¢ o wzorcowych zastosowaniach systeméw réwnolegltych, wynikajacych
chocby z zaaplikowania opracowanych juz metod zréwnoleglania algorytméw do pewnych
programoéw sekwencyjnych, o tyle ze wzgledu cho¢by na r6znorodno$¢ wlasciwosci systemow
rozproszonych (w tym np. 32 kombinacje asynchronizmu réznych ich elementéw, wg. [11]),
trudno jest méwi¢ o praktycznych zastosowaniach, ktére dla ogétu systeméw rozproszonych
bytyby typowe. Z drugiej strony systemy rozproszone sg jednak wykorzystywane w praktyce
(np. [20, 40]), ale ztozono$¢ stosowanych tam rozwiazan z reguty wyklucza ich uzycie w roli
benchmarkéw. Ponadto skala rozwigzan (a wiec fakt, ze by ktokolwiek zdecydowat sie zasto-
sowa¢ do rozwigzania problemu system rozproszony, sam problemu musi by¢ odpowiednich
rozmiar6éw) wymusza potozenie nacisku na ich optymalizacje, a tym samym rezygnacje z sil-
nej synchronizacji weztéw wszedzie tam, gdzie to mozliwe. W efekcie moze sie okaza¢, ze
program dla systemu rozproszonego nie daje sie zintegrowaé z systemem pamieci transak-
cyjnej lub produkuje obciazenia zbyt nikle, by mogly ukaza¢ badane cechy takiego systemu.
Nie musi to jednak by¢ prawda w kazdym przypadku. Stworzenie benchmarka bazujacego
na architekturze istniejgcego systemu rozproszonego i intensywnie wykorzystujgcego pamiec
transakcyjng pozwoli speli¢ podstawowy wymég stawiany dobremu programowi wzorco-
wemu — jego realizm. W potgczeniu z wpisang w pojecie benchmarka prostota, powstaé¢ moze
uniwersalne narzedzie do ewaluacji rozproszonych pamieci transakcyjnych, co jest przeciez
celem tej pracy.

Nalezy wiec wyszuka¢ problemy wymagajace zastosowania systeméw rozproszonych i pod-
dac¢ je ocenie wzgledem wczesniej sformutowanych kryteriéw (stopnia skomplikowania, za-
sadnosci stosowania pamieci transakcyjnych, itd.). Alternatywna droga jest tutaj analiza moz-
liwosci ,rozproszenia” programoéw generujacych obcigzenia, stosowanych juz w testowaniu
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pamieci transakcyjnych dla systeméw wieloprocesorowych.

1.5 Uktad pracy

Rozdzial drugi ma za zadanie przedstawic szereg aspektéw, na ktére nalezatoby zwréci¢ uwage

przy doborze i dostosowaniu programéw testowych. W tym celu w pierwszej kolejnosci, za-

raz po usciSleniu nomenklatury, przedstawione zostang przyktadowe implementacje pamieci

transakcyjnych. Dalej pojawi sie przeglad probleméw poprawnos$ciowych i wydajno$ciowych

zwigzanych z tymi systemami, wraz z okre$leniem sposobu ich rozwigzania. Wreszcie przej-

rzane zostang benchmarki dostepne dla standardowych pamieci transakcyjnych i mikrobench-
marki dla pamieci rozproszonych.

Rozdziat trzeci stanowi podbudowe teoretyczna pod prace implementacyjne. W pierwszej
kolejnoSci pojawig sie tam elementy $cisle zwigzane z systemem pomiarowym: wprowadzony
zostanie model zdarzeniowy pamieci transakcyjnej, ktéry nastepnie zostanie wpisany w kon-
tekst systemoéw rozproszonych. Model taki posiada juz swojg implementacje, Deuce, ktéra
zostanie w tym rozdziale przedstawiona. W dalszej kolejno$ci sformulowane zostang wyma-
gania wzgledem programé6w generujacych obcigzenia, wskazana zostanie tez ich sprzecznosg,
ktéra wydaje sie by¢ niemozliwa do unikniecia. Wreszcie analizie pod katem mozliwosci ,roz-
proszenia” poddane beda benchmarki opisywane w poprzednim rozdziale. Rozdziat trzeci
zakoniczy sie podaniem propozycji benchmarkéw dla rozproszonych pamieci transakcyjnych,
ktére stanowia gtéwny rezultat niniejszego raportu.

W koricu, w kolejnym rozdziale krétko podsumowano kontrybucje raportu.

1.6 Uwagi edytorskie

Niniejszy raport, cho¢ pisana w jezyku polskim, bazuje w przewazajacej czesci na angloje-
zycznej bibliografii. Rodzi to pewien problem, polegajacy na tym, ze nie wszystkie angielskie
terminy doczekaly sie juz polskich odpowiednikéw. W dalszej czesci pracy rozwigzano go na
trzy sposoby. Jezeli pewien termin ma swo6j polski odpowiednik, ktéry jest powszechnie znany
(np. deadlock jako zakleszczenie), to ten odpowiednik zostat uzyty w tekécie. Gdy termin nie
posiada jeszcze odpowiednika, zazwyczaj jest z pewng dozg dowolnosci ttumaczony na po-
trzeby tej pracy. Thumaczenie takie w pierwszej kolejno$ci ma oddawac sens pojecia, a do-
piero p6zniej odpowiadac stowo w stowo terminowi angielskiemu. Stad np. contention ma-
nagement policy przettumaczono jako reguta arbitrazu, zamiast polityka zarzadzania wspot-
zawodnictwem. Angielski oryginat mozna zawsze znaleZ¢ w miejscu pierwszego wystapienia
tlumaczenia. Wreszcie niektére terminy wyjatkowo trudno bedzie przettumaczy¢. W takiej sy-
tuacji zwyczajnie je spolszczono, jak np. w przypadku bucketu (,kubetka” tablicy haszowej),
overlapu (naktadki, poczatkowego lub konicowego fragmentu segmentu, ktéry naktada sie na
inny), frameworka (szkieletu do budowy aplikacji lub systemu), czy benchmarka (programu
wzorcowego, uzywanego do obcigzenia pewnego systemu).

Algorytmy zostaty w raporcie tak przedstawione, by mozna bylto fatwo odwotywa¢ sie do ich
poszczegOllnych linii. Jezeli pewna linia nie posiada numeru, oznacza to, ze poprzednia nie
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zmie$cila sie na stronie i zostata ztamana, a biezaca jest jej kontynuacja. Prezentowane algo-
rytmy pochodza z r6znych Zrédet, ktére uzywaly ré6znych notacji. By uspéjni¢ zapis, posta-
nowiono je przettumaczy¢ na pseudokod, taczacy cechy jezykéw imperatywnych C++ i Java.
Jezeli pewnych konstrukcji nie dato sie wyrazi¢ za pomoca tego jezyka, w blokach ogranicza-
nych przez nawiasy klamrowe ujeto ich opis.

Rysunki i tabele r6wniez pochodzg z réznych Zrédet. W kazdym opisie takiego elementu
podano informacje o jego pochodzeniu. Gdy Zr6dlo podane jest w nim wprost, nalezy przyjac,
ze oryginalny rysunek zostat w tym raporcie odwzorowany doktadnie lub z naniesionymi mi-
nimalnymi zmianami. Gdy mowa o opracowaniu wlasnym na podstawie okreslonego Zrédta,
skala wprowadzonych zmian bedzie wieksza. Zazwyczaj rysunki takie beda zawieraly wieksza
liczbe szczeg6tow, jednak przekazywana tre$¢ nadal bedzie taka sama. Wreszcie gdy w opi-
sie brak jakiejkolwiek informacji, nalezy przyjac, ze rysunek lub tabela zostaty opracowane
specjalnie na potrzeby raportu.

Cze$¢ rysunkéw to diagramy przestrzenno-czasowe pokazujace wykonania programéw wspot-
bieznych i rozproszonych. Przyjete w nich oznaczenia operacji odczytu i zapisu obiektéw
wspotdzielonych zostaty zapozyczone z [35]. O ile jednak w przypadku [35, rysunek 2], read (3) A
oznacza odczytanie z analizowanego wlasnie obiektu wartosci 3 przez proces A, w dalszej cze-
$ci pracy A bedzie oznacza¢ odczytywany obiekt, a to jaki proces/watek/wezel go odczytuje
ujete zostanie w inny sposéb. Operacje read pozbawione wartosci, np. read ()X oznaczaé
beda zlecenia wykonania odczytu (w tym przypadku: zmiennej X).

Wspomnienia wymaga tez spos6b nazwania benchmarkéw. Gdy tylko to mozliwe, nazwy
benchmarkéw podawane sa w dokladnie takiej formie, jaka zawierajg wprowadzajace je Zro-
dta. Oznacza to m.in., ze nazwy programéw wzorcowych z zestawu STAMP zawsze pisane
beda z malej litery. Podobne podej$cie zastosowano do nazw benchmarkéw wprowadzanych
w tej pracy. Wynika to nie tylko z checi zachowania spéjnosci rozwigzan, ale takze z koniecz-
noéci rozréznienia cassandry — benchmarka i Cassandry — aplikacji rozproszonej bedacej jego
pierwowzorem. W przypadku genome, wszedzie tam gdzie nie wynika to z kontekstu, o pier-
wowzorze bedzie sie méwié: genome, a o propozycji benchmarka dla rozproszonych pamieci
transakcyjnych: rozproszona wersja genome.






Rozdziat 2
Podstawy teoretyczne

Opisana w sekcji 1.1 czteroetapowa historia rozwoju pamieci transakcyjnych jest koncep-
cja stworzong na potrzeby raportu. Cho¢ trudno doszuka¢ sie podobnego podziatu choéby
w kompleksowej bibliografii przedmiotu, [9], znajduje on potwierdzenie zar6wno w general-
nie spodziewanych etapach prac nad jakimkolwiek nowym rozwigzaniem (tj. 1) propozycja,
2) rozwoéj-implementacja, 3) wytkniecie wad, 4) eliminacja wad — przy wszystkich zastrzeze-
niach, jakie mozna zywi¢ do tego typu metod ,zdroworozsadkowych” jako narzedzi pracy na-
ukowej), jak i w chronologii publikacji. Dodatkowo [58], publikacja prezentujaca dorobek na-
ukowy jednej z kluczowych dla pamieci transakcyjnych postaci — Mauricea Helihyego, wspo-
mina o trzech pierwszych etapach, czwarty utozsamiajac z przyszlym rozwojem tego mecha-
nizmu. Stad uzasadnione wydaje sie uczynienie z tego podziatu punktu wyjécia do nastepu-
jacego stwierdzenia, ktére dobrze oddaje mysl przewodnia tego raportu:

Systemy pamieci transakcyjnej posiadaja niedopracowania. Zastrzezenia do ich implementa-
cji mozna mie¢ w dwdch gltéwnych obszarach: poprawnosci i wydajnosci przetwarzania. O ile
rozwiqzania problemow w pierwszym obszarze sq ze swojej natury przenosne ze Swiata syste-
moéw wieloprocesorowych do Srodowisk rozproszonych, o tyle problemy wydajnosciowe, z ra-
cji zaleznosci od kilku innych, poza sposobem implementacji systemow pamieci transakcyjnej,
czynnikow, wymagajq indywidualnego podejscia zaréwno do samych implementacji, jak i sys-
temow komputerowych, w ktérych te implementacje funkcjonujq.

Niniejszy rozdziat przedstawia przyktady probleméw poprawnosciowych spotykanych w swie-
cie pamieci transakcyjnych wraz z ich rozwigzaniami. W dalszej czesci koncentruje sie na pro-
blematyce wydajno$ci przetwarzania transakcyjnego, wymieniajac sposoby jej badania i za-
trzymujac sie przy jednym z nich — benchmarkach — stanowiacym temat tej pracy. Tutaj oma-
wia przyktady wykorzystania tego sposobu badania wydajnosci — szereg programéw wzorco-
wych dla systeméw wieloprocesorowych, co stanowi¢ ma podstawe dla opracowania podob-
nych rozwigzan dziatajacych w srodowisku rozproszonym.

By jednak mozna to zrobi¢ w spos6b przejrzysty, nalezy wpierw zdefiniowa¢ samo poje-
cie pamieci transakcyjnej, szereg innych terminéw (co uprosci pézZniejszy opis wielu proble-
moéw) oraz przedstawié, w ujeciu teoretycznym i praktycznym, implementacje systemu pa-
mieci transakcyjnej. W ujeciu teoretycznym okres§lony zostanie szereg wyborow projektowych
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(ang. design choices) w sposéb podobny do opisywanego w [53, str. 9]. Ujecie praktyczne
skupi sie na algorytmach stanowiacych podstawe dla analizowanych rzeczywistych systemoéw
pamieci transakcyjnej, ktére sa godne uwagi albo ze wzgledéw historycznych, albo z racji tego
ze kumulujg wyjatkowo duzo zalet przetwarzania transakcyjnego.

2.1 Pamie¢ transakcyjna

W literaturze przedmiotu, w publikacjach, ktére starajg sie podsumowac stan wiedzy w dzie-
dzinie pamieci transakcyjnych (np. [26, 31] dla systeméw wieloprocesorowych, [53] dla sys-
temo6w rozproszonych) brakuje formalnej definicji pamieci transakcyjnej. Generalnie pisze
sie o systemie lub mechanizmie sterowania wspétbieznosciq (ang. concurrency control me-
chanism), ktéry z perspektywy programisty umozliwia definiowanie sekcji atomowych — grup
operacji wykonywanych sekwencyjnie przez pojedynczy watek na wspétdzielonym zasobie
(przede wszystkim pamieci operacyjnej, ale tez np. na grupie obiektéw — oczywisto$¢ stoso-
wania transakcji na wspétdzielonej pamieci operacyjnej przestanie obowigzywac przy przej-
§ciu do systemow rozproszonych) w taki sposob, by z perspektywy innych, wspétbieznie wy-
konywanych watkéw nie dalo sie zaobserwowaé stanéw przejSciowych, bedacych wynikiem
wprowadzenia jedynie czeSci zmian realizowanych przez pojedynczg sekcje. Innymi stowy,
kod objety sekcjag atomowg bedzie wykonywany spéjnie, tj. tak, by ani w trakcie, ani po
jego wykonaniu nie dalo sie zaobserwowaé naruszenia warunkéw (niezmiennikéw, ang. in-
variants) okreSlajacych, kiedy stan systemu (a doktadnie: wspétdzielonej pamieci operacyj-
nej) jest spojny. Ujecie takie, w Swietle probleméw poprawnosciowych i réznych podejs¢ im-
plementacyjnych, oméwionych pézZniej mozna rozszerzy¢, zaznaczajac, ze stany przejsciowe,
potencjalnie niespéjne, moga by¢ przez watki obserwowane, ale nie moga ani wptywaé na
dalsze przetwarzanie w obrebie tych watkéw, ani, tym bardziej, prowadzi¢ do anomalii prze-
twarzanie uniemozliwiajacych (nieskonczone petle, bledne odwotania do pamieci, itp.).

Sekcje atomowe same w sobie sa deklaratywna konstrukcja jezykowa (z przypisang jej se-
mantykq), jednak na ich znaczenie w kontekscie tego raportu wplywa fakt, ze mozna je w try-
wialny sposéb implementowaé przy uzyciu transakcji, dajacej sie wprost zastosowac do pa-
radygmatu programowania imperatywnego. Przykltad przejscia od deklaratywnych sekcji ato-
mowych do transakcji prezentujg konstrukcje przedstawione na rysunku 2.1.

Nalezy podkresli¢, ze sekcje atomowe, sg jedynie koncepcja, definiujacg ogélny interfejs
programistyczny (poczatek i koniec sekcji) oraz semantyke (sp6jne wykonanie wszystkich ope-
racji objetych sekcja, co nie wyklucza wspétbieznosci miedzy r6znymi sekcjami w przeciwieni-
stwie do np. sekcji krytycznych, implementowanych w oparciu o wzajemne wykluczanie).
Oznacza¢ by to mogtlo, ze transakcje nie sg jedynym sposobem ich implementacji. Istnieje
jednak silny zwigzek pomiedzy sekcjami atomowymi jako koncepcjg i (optymistycznymi) pa-
mieciami transakcyjnymi (sprzetowymi lub programowymi) jako ich implementacja [16]. Stad
taka, a nie inna ,definicja” pamieci transakcyjnej wprowadzana na potrzeby tego raportu. Jej
dalsza czes¢ skupia¢ sie bedzie jednak raczej na rozwigzaniach, w ktérych programista korzy-
sta z interfejsu systemu pamieci transakcyjnej bezposrednio.

Na interfejs programistyczny systemu pamieci transakcyjnej sktadaja sie nastepujace ope-
racje (zapisane w notacji wzorowanej na jezyku C++):
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atomic { L boolean done = false;
while (!done) {
start();
4 ee 4 try {
{polecenia}; {polecenia};

done = commit();
} catch (Throwable t) {
cee done = commit ();
} if (done) {

throw t;
} else {

// zatwierdzenie

// zakoriczone

// niepowodzeniem

// implikuje wywotanie

// abort()

Rysunek 2.1: Implementacja sekcji atomowej z wykorzystaniem transakcji w jezyku progra-
mowania obstugujacym wyjatki. Opracowanie wtasne na podstawie: [30].

e void start() —wywotlanie tej procedury wskazuje moment i miejsce rozpoczecia trans-
akcji. Od tej chwili wszystkie dostepy do wspétdzielonego zasobu realizowane sa w spo-
s6b transakcyjny, tj. jezeli zachodza za posrednictwem systemu pamieci transakcyjne;j,
to zapewnia to pozadang atomowos¢.

e T read(T #*addr) - odczyt wartosci spod adresu w pamieci wspétdzielonej w sposéb
transakcyjny powinien przede wszystkim gwarantowac postrzeganie przez transakcje
sp6jnego stanu systemu. Warto wspomniec, ze watek moze posiada¢ fragment pamieci
wspotdzielonej, z ktorej korzysta w sposob wytaczny. Odczyt danych z takich zasobéw
moze (cho¢ nie musi) odbywac sie z pominieciem pamieci transakcyjne;.

e void write(T *addr, T value) —w przypadku modyfikacji zasobu wspéldzielonego
realizowanych w sposéb transakcyjny, pamie¢ transakcyjna powinna zosta¢ powiado-
miona o wystapieniu kazdego takiego zdarzenia choéby po to, by mogta wykry¢ i roz-
wigzac¢ konflikty przy wspoétbieznym dostepie do danych. Nalezy tez pamieta¢ ze moze
zaistnie¢ potrzeba powtérzenia wykonania transakcji. By¢ moze pamiec transakcyjna
powinna zosta¢ powiadomiona o zapisach do puli zasobéw prywatnych watku i, przy
wycofywaniu zmian przed powtérzeniem, zapewnié¢ anulowanie takze takich modyfi-
kacji.

* bool commit() - ta procedura powoduje zakoriczenie transakcji poprzez zatwierdze-
nie zmian wprowadzonych w zasobach wspétdzielonych. W wyniku jej wykonania po-
zostate, dzialajace wspdtbieznie watki powinny zaczaé postrzega¢ komplet wprowadzo-
nych transakcyjnie zmian w spos6b niepodzielny. commit () przez zwracang warto$¢
informuje o tym, czy zatwierdzanie zmian powiodto sie, czy tez bylo niemozliwe np.
ze wzgledu na wystapienie konfliktéw i przegranie przez transakcje arbitrazu. W wy-
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padku gdy commit () zwraca warto$¢ FALSE, transakcja jest zazwyczaj (tj. w wiekszoSci
implementacji) niejawnie i automatycznie wycofywana.

¢ void abort() - operacja abort () wywotywana w trakcie dzialania transakcji lub po
nieudanej prébie jej zatwierdzenia wycofuje zmiany, ktére zostaly przez nig wprowa-
dzone. Pozostale watki powinny postrzegaé (na potrzeby kontynuowania przetwarza-
nia) stan, ktéry nigdy nie nosit i nie bedzie nosit sladéw wykonania transakcji. To czy
operacja abort () jest wywolywana automatycznie po porazce zatwierdzania transak-
cji (z wewnatrz procedury commit () zwracajacej FALSE), czy tez jej wywolanie w ta-
kim przypadku jest zadaniem programisty to cecha charakterystyczna implementacji
pamieci transakcyjne;.

Niektére warianty interfejsu programistycznego (np. [61]) opisuja takze procedure bool retry(int
maxRetries, long timeout), ktérej zadaniem jest powtérzenie wykonania transakcji na
zyczenie programisty. To udogodnienie wydaje sie jednak mato przydatne. Z jednej strony
mozliwe jest zaimplementowanie blokéw atomowych bez uzycia tej operacji, co pokazuje ry-
sunek 2.1. Z drugiej — w przypadku udostepnienia operacji programiscie — warunkowe powta-
rzanie transakcji (poniewaz nie sposéb wskazaé zastosowanie dla bezwarunkowego) mogtoby
postuzy¢ co najwyzej do implementacji pollingu, odpytywania w Srodowisku transakcyjnym.
W dalszej czesci raportu pokazany zostanie przyktad, w ktérym takie podejscie moze oka-
zac sie potrzebne. Przyklad ten dotyczy jednak specyficznego problemu aplikacyjnego, wyko-
rzystujacego specyficzny system pamieci transakcyjnej. W standardowych systemach wielo-
procesorowych polling moze §mialo zostaé zastgpiony mechanizmami synchronizacji kodu -
monitorami, zmiennymi warunkowymi, barierami, itp. Proponowane w ramach tego raportu
programy wzorcowe niejako z przymusu, jako kompleksowe i ztozone aplikacje, beda taczy¢
synchronizacje dostepu do danych wspétdzielonych z synchronizacjg kodu.

Majac za punkt wyjscia bloki atomowe mozna wskaza¢ dwa kierunki rozwoju programo-
wania transakcyjnego. Idac w strone upraszczania zadan programisty dojs¢ mozna do no-
wego paradygmatu programowania, w ktérym watki traktowane sg jako sekwencje blokéw
atomowych, a rolg programisty jest jedynie wskazanie (np. poprzez wywolanie odpowied-
niej procedury) granic miedzy takimi blokami (por. [31, pkt. 3.4.1]). Kierujac sie za§ w druga
strone — udostepniajac interfejs transakcyjny programiscie, kosztem komplikacji programo-
wania wspoélbieznego mozna liczy¢ na lepsza wydajno$¢ przetwarzania spowodowang np.
wczesnym wycofywaniem transakcji nie z racji wystapienia konfliktéw, ale z powodu spel-
nienia (bgdZ nie) stawianego przez programiste warunku (tzw. niewymuszone wycofania,
ang. non-forcible rollbacks).

Koncepcja watkéw jako sekwencji blokéw atomowych oraz interfejs programistyczny pa-
mieci transakcyjnej, zwlaszcza operacje read () i write (), ktére moga ale nie musza automa-
tycznie zastepowac instrukcje odczytu i zapisu wewnatrz transakcji, wskazuja na jeden z wielu
wyboréw istniejacych przy projektowaniu systeméw pamieci transakcyjnych, z ktérych kilka
opisanych zostanie w dalszej czesci raportu. Mozna bowiem zadac sobie pytanie, czy nietran-
sakcyjny dostep do wspétdzielonych zasob6éw jest dopuszczalny, czy tez nie. Skrajnym przy-
padkiem jest tu watek jako sekwencja blokéw atomowych, w ktérym problem nie wystepuje
(w celu uproszczenia programowania zakladamy, ze wszystkie dostepy do pamieci wspoétdzie-
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lonej z wewnatrz bloku sg transakcyjne, a dodatkowo, skoro watek jest sekwencja transakcji,
nie ma miejsca na podobne dostepy spoza ktérejkolwiek z nich). Jednak jezeli w kodzie watku
mogg istnie¢ odwotania do wspétdzielonych zasobéw nieobjete zadng transakcja, nalezy zde-
cydowa¢ czy kazdy taki dostep powinien by¢ automatycznie objety miniaturowa, jednoele-
mentowgq transakcja (co gwarantuje tzw. silng atomowos¢, ang. strong atomicity), czy moze
nalezy pozwoli¢ programiScie oceni¢ sytuacje. Ten moze bowiem, znajac algorytm pamieci
transakcyjnej, uodporni¢ kod nietransakcyjny na niespéjno$ci stanu pojawiajace sie w trakcie
zatwierdzania transakcji. Moze tez we wlasnym zakresie zapewni¢, ze nigdy nie wystapi sy-
tuacja, w ktérej pewne odwolanie transakcyjne i inne, nietransakcyjne bedzie dotyczy¢ tego
samego zasobu (tj. istnie¢ bedg dwie sekcje pamieci wspdéldzielonej: transakcyjna i druga,
z dostepem synchronizowanym w inny sposéb lub wcale). Wreszcie programista, wiedzac np.
ze pewne fragmenty pamieci (komérki, struktury, obiekty, itp.) na czas zatwierdzania trans-
akcji sg wylaczane z uzycia przy pomocy zamkoéw (dla pamieci transakcyjnych bazujqcych na
zamkach, ang. lock-based STMs) moze we wlasnym zakresie, tj. pozatransakcyjnie prébowaé
potrzebny mu zamek zamknag¢. Jezeli pojedyncze dostepy do wspétdzielonych zasobéw nie sg
niejawnie realizowane za posrednictwem TM, moéwi sie o stabej atomowosci (ang. weak ato-
micity). Szczegolowa dyskusja tej klasy problemoéw jest treScig punktu 2.4.3 w dalszej czeSci
raportu.

By mozna bylo przejs¢ do opisu implementacji i probleméw zwigzanych z pamieciami
transakcyjnymi, nalezy w pierwszej kolejnosci uscisli¢ nazewnictwo. Dodatkowo wprowa-
dzone tutaj skroty uproszcza wiele prezentowanych dalej opiséw. I tak:

* pamieé¢ transakcyjna, opisana wczesniej w tym punkcie oznaczana bedzie skr6tem TM,
od angielskiego terminu transactional memory. Poprzez system pamieci transakcyjnej
bedziemy rozumie¢ implementacje algorytmu pozwalajacego przeprowadzac wspoétbiezne
transakcje na puli zasoboéw wspoétdzielonych (pamieci operacyjnej, zbiorze obiektéw,
itp.), dziatajaca w okreS§lonym systemie komputerowym (wieloprocesorowym lub roz-
proszonym),

* sprzetowa pamiecia transakcyjna (ang. hardware transactional memory, HTM) nazwiemy
taka pamiec transakcyjna, ktéra wszystkie kluczowe dla pamieci transakcyjnej elementy
(m.in. detekcje konfliktéw, arbitraz) realizuje przy uzyciu wsparcia sprzetowego, np.
w odpowiedni sposéb rozszerzajac funkcjonalnos$¢ protokotu koherencji dziatajacego
pomiedzy pamieciami podrecznymi procesoréw w systemie wieloprocesorowym,

* pamiecia transakcyjna hybrydowa (ang. hybrid transactional memory, HyTM) nazwiemy
pamie¢ transakcyjna, ktéra w ograniczonym zakresie korzysta ze wsparcia sprzetowego.
Pewne kluczowe komponenty algorytmu TM beda musiaty zatem by¢ implementowane
programowo. Taka sytuacja wystapi przyktadowo wtedy gdy konflikty bedg wykrywane
przy uzyciu pewnych sygnatur, powigzanych z lokalizacjami w pamieci wspétdzielonej
i implementowanych sprzetowo, natomiast algorytm rozstrzygania konfliktéw jest na
tyle ztozony (lub zmienny w czasie/zalezny od historii wykonania), ze nie moze zosta¢
sprzetowo zaimplementowany,

e programow3a pamiecia transakcyjna (ang. software transactional memory, STM) be-
dziemy nazywac takq pamie¢ transakcyjng, ktérej implementacja nie korzysta z zad-
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nej specyficznej formy wsparcia sprzetowego. W przypadku STM mozliwe, pozadane,
a nawet konieczne bedzie zmodyfikowanie na jej potrzeby kompilatora jezyka progra-
mowania i/lub §rodowiska uruchomieniowego,

obiekt transakcyjny, t-obiekt (ang. t-object) to podstawowa jednostka podziatu pa-
mieci wspoéldzielonej (w ogélnosci: puli zasobé6w wspétdzielonych) na potrzeby wyko-
nywania transakcji. Do t-obiektu dostep moze uzyskaé jedynie transakcja (jezeli ten
sam element zasobu wspoétdzielonego jest uzywany raz transakcyjnie, a raz nietran-
sakcyjnie, to bedziemy przyjmowa¢, ze jest on t-obiektem tylko w kontekscie dostepu
transakcyjnego). Przykladowo t-obiektem moze by¢ pojedyncza komérka pamieci —
stowo (word), linia pamieci podrecznej, struktura danych lub jej fragment, czy wresz-
cie obiekt jezyka programowania obiektowego. Dob6r wielkoSci obiektu transakcyjnego
powinien wynika¢ z przyjecia kompromisu pomiedzy wielko$cig narzutéw pamiecio-
wych (zapewne z kazdym obiektem transakcyjnym zwigzana bedzie dodatkowa struk-
tura danych, np. zamek - stad im mniejsze obiekty tym jest ich wiecej, a zatem wie-
cej jest struktur kontrolnych) a ryzykiem wystepowania fatszywych konfliktéw (t-obiekt
w catosci jest powodem konfliktu, nawet jezeli zmiana dotyczy tylko jego fragmentu —
moze sie okazac, ze jedna transakcja modyfikuje zupetnie inny fragment t-obiektu niz
ten odczytywany przez drugg transakcje — gdyby t-obiekt byl mniejszy, by¢é moze kon-
fliktu datoby sie uniknac),

dostep transakcyjny (ang. f-access) do pamieci wspétdzielonej bedzie to operacja od-
czytu lub zapisu zlecana z poziomu kodu objetego transakcja a wykonywana przez sys-
tem pamieci transakcyjnej na obiekcie transakcyjnym. Zlecenia dostgpu do pamieci
wspotdzielonej z wewnatrz transakcji mogg by¢ ttumaczone na dostepy transakcyjne do
t-obiektéw w spos6b automatyczny na etapie kompilacji lub wykonania; w przypadku
thumaczenia na etapie wykonania takze jednorazowo (instrumentacja kodu tadowanego
do pamieci operacyjnej) lub kazdorazowo (mechanizm reflection)'. Programista moze
tez jawnie wykorzystywaé procedury read () i write() interfejsu TM co ma te zalete,
ze na pewnych etapach przetwarzania fragmenty pamieci wspétdzielonej moga wyste-
powac w roli t-obiektéw, a na innych nie (przykltadowo moga by¢ wtedy zawlaszczone
przez jeden watek). Gdy programista wie, ze aktualny watek posiada fragmenty pamieci
wspobldzielonej na wlasnos¢, a musi z nich korzysta¢ wewnatrz transakcji, moze usunac
niepotrzebne narzuty poprzez rezygnacje z dostepu do nich za posrednictwem transak-
cyjnych operacji read() i write(),

transakcja moze zosta¢ powtoérzona, jezeli za pierwszym razem nie uda sig jej zatwier-
dzi¢ zmian. Read-set bedzie zbiorem t-obiektéw, ktére sa odczytywane w ramach da-
nego powtoérzenia transakcji. Stany t-obiektéw z read-setu powinny odpowiadaé spdj-
nemu stanowi pamieci wspétdzielonej. Write-set to zbior t-obiektéw, ktére sa modyfi-
kowane w ramach danego powtérzenia transakcji. System pamieci transakcyjnej po-
winien zapewnié, by watki wspétbiezne do tego, ktéry wykonuje transakcje albo nie
widzialy zadnej ze zmian aktualnie wprowadzanych do t-obiektéw z write-setu, albo
widziaty wszystkie. Jezeli z pewnych wzgledéw nie bedzie mozna odr6zni¢ operacji
odczytu t-obiektu od operacji jego modyfikacji, czy to w warstwie interfejsu programi-

I poréwnanie wydajnosciowe podejs¢ dostepne jest w [53, punkt 3.3.1].
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stycznego pamieci transakcyjnej (access() zamiast podzialu na read() i write()),
czy tez w momencie, w ktérym system pamieci transakcyjnej operuje na fragmencie
pamieci wspétdzielonej lub innym zasobie (jak w przypadku mechanizmu zdalnego
wywotywania procedur, gdzie gettery i settery sa nierozréznialne), zamiast o read-secie
i write-secie bedziemy méwic o access-secie, a wszystkie zawarte w nim t-obiekty beda
potencjalnie modyfikowane przez transakcje. Za moment wigczenia t-obiektu do read-,
write- lub access-setu przyjmowane bedzie pierwsze odwotanie do t-obiektu, chyba, ze
system pamieci transakcyjnej wymaga okreslenia zawartosci tych zbioréw kazdorazowo
przed rozpoczeciem transakcji. Wéwczas t-obiekty pojawiajg sie w odpowiednich zbio-
rach w momencie rozpoczecia jej wykonywania. Na potrzeby dalszych definicji nalezy
jeszcze wprowadzi¢ pojecie rw-setu jako sumy dwoch zbioréw: read-setu i write-setu
lub zbioru tozsamego z access-setem,

* powiemy, ze dwie transakcje sg w konflikcie ze wzgledu na okreSlony t-obiekt jezeli
obie z nich wykonywane sg wspotbieznie, obie operuja na tym samym t-obiekcie oraz
co najmniej jedna z transakcji modyfikuje jego stan. Wspéibiezne wykonywanie trans-
akcji oznacza, ze jedna z nich rozpoczyna wykonanie zanim druga zatwierdzi wprowa-
dzone przez siebie zmiany?. Jest to podejécie intuicyjne. Formalna definicje konfliktu
podaje [26, punkt 3.2.3]: transakcje t; i ty sa ze soba w konflikcie ze wzgledu na pe-
wien t-obiekt 0, jezeli t; i t» sq wspotbiezne i na pewnym etapie wykonania obiekt O
znajduje sie zar6wno we write-secie t; i w rw-secie t, lub odwrotnie — w rw-secie t;
i write-secie ty. W ogdlnosci t; i t2 znajdujq sie w konflikcie, jezeli sg ze sobg w kon-
flikcie ze wzgledu na co najmniej jeden t-obiekt,

* istotg konfliktu jest to, ze by zapewni¢ poprawno$c¢ przetwarzania, jedna z dwoéch trans-
akcji w niego zaangazowanych musi zosta¢ wycofana i wykonana w cato$ci ponownie.
Alternatywa jest op6Znienie jednej z nich do momentu, w ktérym warunki dla powsta-
nia konfliktu przestang istnie¢. W szczeg6lnoSci stanie sie tak, gdy druga zatwierdzi
wprowadzone zmiany. Poniewaz zazwyczaj nie bedzie istnie¢ Scista preferencja doty-
czaca tego, ktorg transakcje wycofaé¢/op6zni¢ (tj. od tego, ze wlasnie ta, a nie inna
transakcja ,,przegra” nie bedzie zalezata poprawno$¢ przetwarzania), niezbedne jest ob-
ranie pewnej polityki, ktéra, bedac najczesciej algorytmem heurystycznym, udzieli od-
powiedzi na pytanie: ktéra transakcje wycofa¢ lub op6zni¢? Polityke taka nazwiemy od
angielskiego terminu politykq zarzqdzania wspélzawodnictwem (ang. contention ma-
nagement policy) lub wprowadzonym na potrzeby raportu polskim terminem: regula
arbitrazu. Element systemu TM, ktory z takiej reguty korzysta, nazywany bedzie mene-
dzerem wspétzawodnictwa (ang. contention manager), zarzqdcq konfliktow (ang. con-
flict manager), a na potrzeby raportu — arbitrem. Rozszerzenie pojecia konfliktu na
wiecej niz dwie transakcje oraz podanie pozadanych wlasno$ci reguty arbitrazu nastapi
przy okazji wprowadzenia pojecia silnego warunku postgpu (ang. strong progressiveness)

2przy uzyciu modelu procesu sekwencyjnego pochodzacego z [11], a opisywanego szerzej w punkcie 3.3.1 w
raporcie, mozna uja¢ rzecz w sposéb formalny: jezeli zatozy¢, ze kazdej operacji wykonywanej w ramach dowol-
nej transakcji mozna przypisa¢ unikatowy moment czasu rzeczywistego, w ktérym operacja ta zachodzi, to dwie
wspotbiezne transakcje: t; i tp nie moga by¢ wykonywane sekwencyjnie. Nie sa, kiedy nastepujacy warunek jest
spetniony: ostatnie zdarzenie w t; zachodzi wczeéniej niz pierwsze zdarzenie w to wtedy i tylko wtedy gdy relacja
pomiedzy pierwszym zdarzeniem w t» a ostatnim w t; jest dokladnie odwrotna.
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w dalszej czesci raportu,

* niniejszy raport poza standardowymi pamieciami transakcyjnymi dla systeméw wielo-
procesorowych koncentruje sie takze na zastosowaniu pochodzacych stamtad koncep-
cji w systemach rozproszonych. Pamieci transakcyjne dla takich systeméw bedziemy
nazywaé rozproszonymi pamieciami transakcyjnymi. W literaturze przedmiotu po-
jawiajg sie stwierdzenia, ze r6znorodnos$c¢ i ztozonos¢ regut arbitrazu, wielo$¢ topolo-
gii system6w rozproszonych, czy tez ich mozliwy heterogeniczny charakter (wtedy, gdy
system rozproszony powstaje z polaczenia weztéw o ré6znych mozliwo$ciach) w prak-
tyce wyklucza wykorzystanie wsparcia sprzetowego dla rozproszonych pamieci trans-
akcyjnych. Twierdzenie takie wydaje sie tym bardziej uzasadnione, ze newralgicznym
elementem systemu rozproszonego, implementowanym programowo i odrézniajgcym
takie systemy od np. systeméw sieciowych jest warstwa middleware, zapewniajaca klu-
czowgq ceche systemu rozproszonego jaka jest przezroczysto$¢ jego uzytkowania w réz-
nych aspektach. Rozproszone pamieci transakcyjne albo bedace elementem middle-
ware, albo dzialajace na bazie tej warstwy beda to wiec raczej programowe pamieci
transakcyjne. Stad skr6tem wykorzystywanym w dalszej czesci raportu dla oznaczenia
rozproszonych pamieci transakcyjnych bedzie D-STM.

Wreszcie by dopetnié¢ prezentowany obraz pamieci transakcyjnej, nalezy przedstawic jej po-
zadane wtasnosci. Nie (jeszcze nie) w ujeciu formalnym, pod postacia kryteriéw poprawnosci
jej implementacji, ale w szerszym i ogélniejszym sensie.

* Pamiec transakcyjna, jako alternatywa dla innych mechanizméw wykorzystywanych w pro-
gramowaniu wspoélbieznym i rozproszonym powinna by¢ prosta w obstudze. Prostota
wykorzystania niekoniecznie musi sprowadzac sie do ubogiego interfejsu programistycz-
nego (co zostanie pokazane na przykladzie D-STM wymagajacej znajomos$ci access-
setu a priori). Programista powinien méc po prostu stosunkowo latwo tworzy¢ pro-
gramy bez skupiania sie na rozwigzaniu problemu synchronizacji wspétbieznych do-
stepéw, w wiec konieczno$ci podejmowania decyzji w zwiazku ze sterowaniem wsp6t-
bieznoscig. Wymaganie to mozna rozszerzy¢ zabraniajac podejScia zmuszajacego pro-
gramiste do poznania algorytméw lezacych u podstaw systeméw TM w celu pisania
dobrych wydajnosciowo albo — co gorsza — poprawnych programéw. Jednak w ogdl-
nosci bedzie to dla niektérych pamieci transakcyjnych niemozliwe (por. pdéZniejszy
przyktad btednego wykorzystania funkcji wczesnego zwalniania t-obiektu, punkt 2.4.5),
a w szczegdlnosci — dla tego raportu — niepraktyczne, bowiem jej celem jest wytworze-
nie takich programoéw, ktére majg odpowiednio dociaza¢ pamieci transakcyjne, prébu-
jac w ten spos6b wyszuka¢ stabe punkty poszczegélnych implementacji.

e Pamie¢ transakcyjna ma zwiekszy¢ wydajno$¢ przetwarzania. OczywiScie nie zawsze
bedzie to mozliwe. Mozna jednak wskaza¢ ogélne kryteria wydajnoSciowe, ktére dobry
system TM powinien spetnia¢ w okreslonych okoliczno$ciach. W szczegdlnosci system
TM, pomimo narzutéw czasowych, ktérych obecnos$¢ jest jego integralng cecha, po-
winien by¢ wydajno$ciowo poréwnywalny (lub lepszy) z rozwigzaniami bazujacymi na
globalnym zamku wspétdzielonym, zwtaszcza w przypadku duzej liczby watkéw, wy-
sokiego poziomu wspétzawodnictwa (tu rozumianego jako duza liczba wspétbieznych
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transakcji, co nie wynika wprost z duzej liczby watkéw, poniewaz watek poza wykony-
waniem transakcji moze realizowac tez inne operacje np. na lokalnych danych) i matej
liczby konfliktéw. Cel ten dobrze ujmuje Scott w [58, punkt 5], stwierdzajac, ze poje-
dyncza sekcja atomowa implementowana przy uzyciu STM wykonuje sie z reguty ok.
3-5 razy dtuzej niz odpowiadajaca jej sekcja krytyczna (i nie wyglada na to, by wynik
ten dato sie znaczgco poprawic), a celem projektantéw systemoéw pamieci transakcyj-
nej jest to, by co najmniej zrekompensowac to spowolnienie wzrostem wspoétbieznosci
wykonywania transakcji.

* Bez wzgledu na to, czy w rezultacie stuzy to zwiekszeniu szybkoSci przetwarzania, czy
nie, pamie¢ transakcyjna powinna, pomimo gwarantowania atomowo$ci wykonania trans-
akcji, umozliwia¢ ich wspoélbiezng realizacje. Jest to podstawowg cecha odrézniajaca
sekcje atomowe, implementowane przy uzyciu pamieci transakcyjnej od klasycznych
sekcji krytycznych.

2.2 Wybory projektowe i taksonomia systemdéw pamieci
transakcyjnych

Pamie¢ transakcyjna byla i nadal jest tematem licznych badan naukowych [1, 9]. Rezultatem
tak wytezonego wysitku jest m.in. powstanie wielu réznych koncepcji lezacych u podstaw
r6znorodnych algorytméw TM.

O ile mozna spodziewa¢ sie, ze ciagly rozwdj w tej dziedzinie bedzie prowadzil do stop-
niowego eliminowania wad pamieci transakcyjnych, o tyle trudno jest méwi¢ o przyroscie
przyroScie jakosci z perspektywy pojedynczego systemu TM. Owszem, pisze si¢ o implemen-
tacjach state-of-the-art (np. SwissTM [22]), ktoére czerpia z najlepszych i najbardziej aktu-
alnych sposréd proponowanych rozwigzan, jednak w ogdlnosci jedne rozwigzania niekiedy
wykluczajg stosowanie innych. Prowadzi to do powstania wielu r6znych implementacji TM,
przydatnych kazda do innych celéw. Zjawisko to nasili sie jeszcze w przypadku systemoéw roz-
proszonych, dla ktérych ze wzgledu na ztozono$¢ stosowanych tam rozwigzan i r6znorodnosé
wlasciwosci (niech za przyktad postuza tu znowu 32 kombinacje asynchronizmu r6znych ele-
mentéw systemu rozproszonego [11]), nieodlacznym pojeciem bedzie trade-off, i jego ,roz-
wigzanie”, kompromis np. pomiedzy zlozono$cig obliczeniowg (czasowa) a komunikacyjna
(typowe rozglaszanie, ang. broadcast, kontra algorytmy bazujace na plotkowaniu, ang. gossi-
ping), ztozonoscia obliczeniowg a odpornoscig na awarie (koszt implementacji i wykonania
rozwigzan uodparniajacych), prostota topologii a odpornoscia na awarie (im wiecej taczy ko-
munikacyjnych, tym lepsza tolerancja awarii jednego z nich), itp.

Istnienie trade-offéw dotyczy nie tylko Srodowiska, w ktérym dziala pamiec¢ transakcyjna,
ale takze niej samej. Kompromisy beda tu miaty bardziej binarny charakter (nie beda to za-
tem kompromisy, a wybory jednej ze skrajnosci, z ktérych kazdej bedzie mozna wytknaé wady
i zalety), sprowadzone zatem zostang do roli wyboréw projektowych, a same implementacje
TM - do zbioru takich wyboréw, dokonywanych w oparciu o przewidywania co bedzie lepsze,
ogolne lub dla okreslonego zastosowania. Przyktad takiego podej$cia podaje [53, str. 9]. Saad
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przytacza tam koncept budowy rozproszonej pamieci transakcyjnej w oparciu o rozbicie sze-
regu implementacji wieloprocesorowych na wybory projektowe i wyeliminowanie pewnych
rozwigzan na rzecz innych ze wzgledu na rozproszony charakter systemu docelowego.

Zestawienia wyboréw projektowych dla wieloprocesorowych i rozproszonych pamieci trans-
akcyjnych mozna znalezZ¢ odpowiednio w [31, rozdziat 2.1] i [53, rozdziat 2.3]. Na potrzeby
tego raportu wybrane i przedstawione zostang te wybory projektowe, ktére 1) sg na tyle uni-
wersalne, ze stosujg sie do wiekszosci zastosowann STM/D-STM, 2) sg istotne w systemach
rozproszonych oraz 3) beda miaty znaczenie przy omawianiu wykorzystywanych w raporcie
implementacji D-STM. Poza uproszczong proba usystematyzowania wiedzy z tej dziedziny,
celem takiego zestawienia bedzie ponadto pokazanie wzrostu zlozono$ci projektowej D-STM
wzgledem STM (cze$¢ wyboréw dotyczy¢ bedzie STM i D-STM, ale cze$¢ juz tylko D-STM).

Za punkt wyj$cia mozna przyja¢ dwa intuicyjne sposoby wykonania kodu transakcyjnego
z perspektywy pojedynczej transakcji:

1. Transakcja dokonuje modyfikacji bezposrednio na pamieci wspoéldzielonej. By zapew-
ni¢ niepodzielno$¢ wprowadzanych zmian, transakcja w czasie swojego wykonania in-
struuje arbitra, by ten opézniat lub wycofywal inne transakcje bedace z pierwsza w kon-
flikcie. Jezeli jest to niemozliwe, transakcja sama zostaje wycofana. Procedura commit ()
polega wtedy m.in. na dopuszczeniu innych transakcji do modyfikowanych przez siebie
obszaréw pamieci poprzez ich zwolnienie.

2. Transakcja buforuje dokonane przez siebie zmiany, pozwalajac innym transakcjom na
wspotbiezne korzystanie z docelowo modyfikowanych obszaréw pamieci. Procedura
commit () polega tu na wprowadzeniu buforowanych zmian do pamieci wspétdzielo-
nej. Arbiter, majac do dyspozycji wykazy zmian wprowadzanych przez transakcje mo-
gace by¢ w konflikcie musi ocenié, czy nalezy ktérakolwiek z nich wycofa¢ lub op6znié
(a doktadnie: op6zni¢ zastosowanie zbuforowanych przez nig zmian do pamieci wspot-
dzielonej), a jezeli tak, to ktéra.

Takie intuicyjne pojmowanie implementacji systeméw pamieci transakcyjnych da nam pole
do wprowadzenia bardziej usystematyzowanego opisu.

Eager vs. lazy versioning. Rozrdznienie to jest rownowazne wyr6znieniu dwdch, opisanych
wyzej podejS¢. Eager versioning, eager version management, czy tezZ wczesne zarzqdzanie
wersjami sprowadza sie do rezygnacji z buforowania transakcyjnych zapiséw do momentu
zatwierdzenia transakcji. Zmiany dokonywane sg bezposrednio (bezposrednio w czasie, tj.
w momencie gdy wykonuje je transakcja, jednak za posrednictwem systemu pamieci trans-
akcyjnej) na pamieci wspoéldzielonej. Sa to tzw. direct updates (w przeciwienistwie do indirect
updates) lub in-place updates. Jezeli konstrukcja systemu pamieci transakcyjnej przewiduje
konieczno$¢ wycofania transakcji (w wyniku wystapienia konfliktéw, forcible rollbacks) lub je-
dynie taka mozliwo$¢ (na zyczenie programisty, non-forcible rollbacks), TM musi utrzymywacé
tzw. undo-log, zestawienie starych warto$ci zmodyfikowanych lokalizacji pamieci wspétdzie-
lonej w celu ewentualnego ich odtworzenia.

W [31] znaleZ¢ mozna stwierdzenie, ze jezeli w uzyciu jest wczesne zarzadzanie wersjami,
fakt ten wymusza stosowanie okre$lonej formy mechanizmu sterowania wspétbieznoscia, na-
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zywanej pesymistyczna.

Dla poréwnania péZne zarzadzanie wersjami wymusza stosowanie bufora modyfikacji, redo-
logu, ktéry w przypadku wycofania transakcji zostaje po prostu usuniety, natomiast w trakcie
zatwierdzania jest atomowo nanoszony na pamieé wspoétdzielong. W kwestii odczytéw sys-
tem pamieci transakcyjnej musi zapewnié 1) gwarancje read-your-writes, co oznacza, ze przy
odczycie lokalizacji w pamieci wspotdzielonej nalezy przeszukaé redo-log by odczytana war-
to$¢ uwzgledniata modyfikacje poczynione wcze$niej w ramach transakcji, oraz 2) by odczyty,
jezeli pochodza bezposrednio z pamieci wspétdzielonej, odpowiadaly jej stanowi sp6jnemu,
tj. wartoSci lokalizacji bedacych przyczyna konfliktéw pochodzity albo wszystkie sprzed za-
twierdzenia tej drugiej transakcji, albo wszystkie byty odczytywane po jej zatwierdzeniu.

Pessimistic vs. optimistic concurrency control. Warunki wystapienia konfliktu pomiedzy
transakcjami podano wczesniej, przy okazji wprowadzenia tego pojecia (punkt 2.1). O kon-
flikcie powiemy, ze zaszedt w momencie, gdy dwie transakcje odwotujg sie ,w sposéb kon-
fliktowy” do lokalizacji w pamieci wspétdzielonej. Poniewaz do zaistnienia pojedynczego
konfliktu pomiedzy dwiema transakcjami potrzebne sa dwa takie dostepy, momentem czasu
rzeczywistego, w ktérym konflikt zajdzie bedzie czas drugiego z nich. Konflikt nie musi by¢
wykryty w momencie wystapienia (np. z powodu buforowania modyfikacji). O wykryciu kon-
fliktu powiemy gdy system TM sam ustali lub otrzyma informacje, ze taki konflikt wystapit
(teraz lub w przesztodci, jednak caly czas w ramach pojedynczej transakcji) np. w oparciu
o analize kontrolnych struktur danych skojarzonych z lokalizacjami w pamieci wspétdzielo-
nej. Konflikt zostaje rozwigzany, gdy system TM (wdrazajac decyzje arbitra) podejmuje pewna
akcje majaca na celu usuniecie przyczyn jego powstania. Moze on wycofac jedng z konflikto-
wych transakcji lub op6Zni¢ jej wykonanie do czasu zatwierdzenia (lub wycofania) drugiej.
Nalezy zwr6ci¢ uwage na fakt, ze trzy zdarzenia zwigzane ze sterowaniem wspoétbieznoscia,
jakimi sg wystapienie, wykrycie i rozwigzanie konfliktu moga wystapi¢ w r6znych momentach
czasu, na r6znych etapach dziatania transakcji ale nigdy w kolejno$ci innej niz podana.

Definicja pesymistycznego mechanizmu sterowania wspétbieznosciq zawarta w [31] podaje,
Ze jest to taki mechanizm, w ktérym trzy wspomniane zdarzenia zachodzg w tym samym mo-
mencie. Analogicznie optymistyczny mechanizm sterowania wspotbieznosciq pozwala op6znié
w czasie wykrycie lub rozwigzanie konfliktu. Pesymizm pierwszego rozwigzania miatby obja-
wiaé sie w podejrzliwym stosunku do kazdego dostepu do pamieci wspétdzielonej bedacego
potencjalnie Zrédlem konfliktu. Jezeli jego wykrycie (przy okazji in-place update) wymaga
np. zablokowania lokalizacji w pamieci wspétdzielonej i utrzymania tej blokady do momentu
zatwierdzania, to lepiej jest wykry¢ konflikt wcze$niej i wczedniej zwolni¢ blokade. Z drugiej
strony jezeli konflikt nie wystapi a blokada zostaje utrzymana, dojdzie do ograniczenia wsp6t-
biezno$ci transakcji. Mozna tez wyobrazi¢ sobie sytuacje, w ktérej nie utrzymujemy blokady
do momentu zatwierdzenia transakcji. Wtedy, poniewaz stan przejSciowy utrzymuje si¢ nie
tylko przez czas zatwierdzania, ale przez caty czas wykonania transakcji (doktadnie: od mo-
mentu dostepu do zatwierdzenia), pozostale wspélbiezne transakcje moga mie¢ wiekszy pro-
blem z odczytaniem spdjnego obrazu pamieci wspdétdzielonej. Warto dodaé, ze potencjalne
rozwigzanie tego problemu — buforowanie modyfikacji nie jest mozliwe z definicji mechani-
zmu pesymistycznego.
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Optymistyczny mechanizm sterowania wsp6tbiezno$cia moze odroczy¢ wykrycie lub roz-
wigzanie konfliktu np. do czasu zatwierdzenia transakcji. Wéwczas, jezeli konflikty nie wysta-
pity, mozliwy jest wiekszy stopiert wsp6tbieznosci przy wykonywaniu wielu transakcji (stany
niesp6jne wystepuja tylko przez okres zatwierdzania zmian — wykonywania procedury commit ()).
Jednak jezeli konflikty wystapia, narazamy sie na ryzyko wykonania kazdej transakcji do korica,
nawet jezeli juz na jej poczatku (przy pierwszym dostepie do pamieci wspétdzielonej) byto
wiadomo, Ze powinna zosta¢ wycofana.

Lazy vs. eager conflict detection oraz tentative vs. committed conflict detection. Jak wspo-
mniano wczes$niej, jednym z warunkéw wystapienia konfliktu jest to , by co najmniej jedna
z operacji, ktére go powoduja, byla operacja zapisu. Oznacza to, ze konflikt nie musi wystepo-
wac jedynie pomiedzy dwiema operacjami zapisu, a tym samym, ze wyréznienie wczesnego
i p6Znego zarzadzania wersjami nie zamyka listy podej$¢ do wykrywania konfliktéw. Nawet
w przypadku dwdéch konfliktowych zapiséw i indirect updates mozliwe jest podejécie, w kt6-
rym system pamieci transakcyjnej buforuje modyfikacje, jednak juz w momencie ich zlecenia
sprawdza strukture kontrolng zwigzang z zapisywanym adresem by poszuka¢ warunkéw wy-
stapienia konfliktu.

Pézne wykrywanie konfliktéw, charakterystyczne dla optymistycznego sterowania wspot-
bieznoscig bedzie oznaczato wykrywanie konfliktéw w momencie zatwierdzania transakcji.

W takim ujeciu, gdyby zasoby wspétdzielone nie byly blokowane na czas zatwierdzania (ang. lock-
based STM approach) w celu zaznaczenia Ze zmiana zostata wykonana, zapewnienie by trans-
akcja widziata sp6jny obraz pamieci bytoby niezwykle trudne (nie byloby jak sprawdzic takiej
spojnosci).

Wezesne wykrywanie konfliktéw zaktada ich poszukiwanie juz w momencie, gdy transakcja
deklaruje chec uzycia zasobu wspoéldzielonego. Wyzej wskazano, ze takie rozwigzanie ma sens
dla buforowanych zapiséw. Dla odczytéw konieczno$¢ wykonania takiej operacji jest oczywi-
sta w sytuacji w ktérej chcemy przedstawic transakcji spojny obraz zasobu wspoétdzielonego.

Mozliwe sg tez podejscia posrednie, tj. niekiedy nawet wielokrotnie powtérzone procedury
wykrywania konfliktéw na réznych etapach zycia transakcji (zar6wno w trakcie jej wykonania,
jak i zatwierdzania). Przyktadem algorytmu pamieci transakcyjnej wykonujacej wielokrotne
poszukiwanie konfliktéw jest Transactional Locking II, om6éwiony dalej w tym rapocie (punkt
2.3.2).

Pozostaje pytanie co zrobi¢ z wykrytym konfliktem, a $ciSlej — kiedy zacza¢ braé taki kon-
flikt pod uwage. Tentative conflict detection, termin tu przettumaczony jako wstepna detekcja
konfliktow zaklada, ze sam fakt wykrycia konfliktu (w trakcie wykonywania obu zaangazo-
wanych wen transakcji, a wiec przy wczesnym wykrywaniu konfliktéw) wystarczy, by zapytaé
arbitra ktéra transakcja ,przegrywa”. W podejsciu z péznq detekcjq konfliktow (ang. commi-
ted conflict detection) z odpytaniem arbitra o decyzje czeka sie do momentu gdy pierwsza
z transakcji rozpocznie zatwierdzanie zmian. Mogloby sie bowiem okazaé, ze jedna transak-
cja ,przegra” ze wzgledu na decyzje arbitra, druga zas§ wykona operacje non-forcible rollback.

Zarzadzanie zmianami lokalnymi. System pamieci transakcyjnej interesuje sie w pierwszej
kolejnosci modyfikacjami wykonywanymi na pamieci wspétdzielonej. Nie zmienia to faktu,
ze transakcja z perspektywy watku nie r6zni sie przesadnie od jakiegokolwiek innego wykony-
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wanego przezen kodu. Co za tym idzie, transakcja moze modyfikowa¢ nie tylko stan pamieci
wspoldzielonej, ale takze i zmiennych lokalnych watku (dla STM) lub globalnych wzgledem
wezla (dla D-STM). Z definicji systemu pamieci transakcyjnej wynika, ze dzieje sie to w spo-
s6b nietransakcyjny, a wiec bez zapewniania niepodzielno$ci.

W sytuacji, gdy w trakcie przetwarzania wystapi konflikt uniemozliwiajacy zatwierdzenie
jednej z transakcji, jej wykonanie moze zosta¢ powtérzone, nawet bez udzialu programisty.
O ile przed takim powtérzeniem dotychczasowe zmiany w pamieci wspotdzielonej sa wyco-
fywane, o tyle sposéb postepowania ze zmianami lokalnymi moze by¢ rézny.

Jezeli programista definiuje sekcje atomowe, to nalezy sie spodziewa¢, ze system TM sam
bedzie zarzadzat modyfikacjami lokalnymi. TM moze tez udostepnia¢ mechanizm definiowa-
nia sekcji atomowych w taki spos6b, by wprowadzanie zmian lokalnych o czasie zycia dtuz-
szym niz transakcja bylo niemozliwe (np. oznaczanie metod jako wykonywanych atomowo
[53] lub definiowanie transakcji wewnatrz obiektu anonimowego [61]).

Jezeli programista korzysta bezposrednio z interfejsu programistycznego systemu TM, sys-
tem taki moze dostarczac specjalne operacje umozliwiajgce dostep do danych lokalnych, przy
uzyciu ktérych modyfikacje o ktérych mowa mogg zosta¢ wycofane razem z transakcja. Sys-
tem TM moze tez ignorowaé problem i zrzucaé¢ na programiste zadanie wycofania zmian lo-
kalnych, dostarczajac odpowiedni mechanizm (np. procedure commit () informujaca zwra-
cang wartos$cia o rezultacie zatwierdzania) lub nie, co w efekcie zmuszatoby programiste do
rezygnacji z wprowadzania lokalnych zmian z poziomu kodu transakcyjnego.

Single version STM vs. multiversion STM. Przykladem rozwigzania, ktére mozna sklasyfi-
kowac¢ jako ptynne przejScie od STM do D-STM jest pamieé transakcyjna typu multiversion.
Pamie¢ wielowersyjna moze przechowywac kilka kopii t-obiektu pochodzacych sprzed mo-
dyfikacji. W sytuacji, gdy przepustowo$¢ systemu transakcyjnego (ang. throughput) — liczba
transakcji zatwierdzanych ogétem w jednostce czasu — jest preferowana wzgledem aktualno-
§ci danych, na ktérych transakcja operuje, moze sie okaza¢, ze przechowywane przez TM po-
przednie wersje wystarcza do przedstawienia transakcji sp6jnego, cho¢ niekoniecznie aktual-
nego stanu pamieci wspotdzielonej. Mozna w ten spos6b uniknaé¢ szeregu konfliktéw i tym
samym zwiekszy¢ przepustowoS$¢ systemu, nawet jezeli oznacza to brak zachowania porzadku
czasu rzeczywistego w uszeregowaniu transakcji.

OczywiScie nalezy zapewni¢ ograniczenie glebokoSci takich ,odczytéw wstecz”. Bez tego
bowiem latwo mogloby doj$¢ do sytuacji, w ktérej kazda transakcja zawsze operuje na stanie
pamieci z momentu rozpoczecia wykonania programu. Wszelkie modyfikacje trafiajg wtedy
w préznie i pomimo braku zakleszczenia przetwarzanie nie postepuje — mamy do czynie-
nia z livelockiem. W [42] znaleZ¢ mozna stwierdzenie, ze kryterium dla zapewnienia postepu
przetwarzania jest to, by transakcje czytajace dane z przeszto$ci same wprowadzaly modyfi-
kacje ,w przesztosci”, tj. tak, by inne watki obserwowaly wdrozenie tych modyfikacji przed
pojawieniem sie nowych wersji t-obiektéw (co w praktyce oznacza, ze i one beda dziataé
»W przesziosci”). Szczegbélnym przypadkiem sa tu dlugie transakcje odczytujace dane (read-
only), ktére nie muszg wprowadzac zadnych modyfikacji, a dzialajac wspotbieznie z krotkimi
transakcjami modyfikujacymi stan pamieci moglyby zosta¢ zagtodzone.

Autor [53] powoluje si¢ na wielowersyjny system TM w kontekscie pamieci rozproszonych.
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Mozliwo$¢ zastosowania podobnego rozwigzania do wieloprocesorowych systeméw TM nie
ulega watpliwosci. Ze wzgledu na réznice pomiedzy dwiema klasami docelowych systeméw
komputerowych, dyskusyjny moze by¢ jedynie uniwersalizm przestanek za nim stojacych.
Jednak, jak stwierdzono wcze$niej, podejScie wprowadzajace r6znorodne rozwigzania w za-
leznosci od potrzeb (a wiec w wiekszym stopniu koncentrujace sie na spetnieniu wymogéw
pewnego — potencjalnie waskiego — spektrum aplikacji niz na wlasnym uniwersalizmie) jest
przy pracach nad pamiecig transakcyjng powszechne.

Wielowersyjna pamie¢ transakcyjna moze miec¢ szczeg6lne znaczenie dla systeméw rozpro-
szonych ze wzgledu na mozliwg redukcje kosztéw komunikacji, ktore sg typowa, niepomijalng
cechg takich system6éw. W niektérych sytuacjach bedzie mozna wykona¢ transakcje z powo-
dzeniem bez uprzedniego synchronizowania zmian t-obiektu (tj. bez sprowadzania nowszej
wersji z innego wezla). Ceng za ten zysk jest narzut pamieciowy na kazdym z weztéw.

Control-flow vs. data-flow Wyborem charakterystycznym dla rozproszonych pamieci trans-
akcyjnych jest wyb6r pomiedzy podejsciami data-flow i control-flow. W oparciu o analize al-
gorytmé6w pamieci transakcyjnych mozna by pokusi¢ sie o stwierdzenie, ze réznica pomiedzy
podejsciami sprowadza sie do elementu pamieci transakcyjnej, do ktérego dostep jest syn-
chronizowany. W podejsciu data-flow bytby to sam t-obiekt, zas§ w podejsciu control-flow —
fragment kodu, ktéry stan tego t-obiektu modyfikuje.

Nalezy jednak pamietaé, ze dla systemu rozproszonego kluczowa cechg jest mobilno$c
pewnych jego elementéw. Saad w [53] definiuje pamieci typu data-flow jako takie, w kt6-
rych to t-obiekty sa mobilne, transakcje za$ nie — wykonywane sa one w catosci na jednym
wezle, ktéry sprowadza do lokalnej pamieci potrzebne t-obiekty i, gdy zajdzie taka potrzeba,
informuje system D-STM o wystapieniu konfliktow.

W podejsciu control-flow t-obiekty sa powiazane z weztami, transakcja za$, cho¢ inicjo-
wana i zatwierdzana przez ten sam, pojedynczy wezel, jest de facto wykonywana na kilku
z nich z uzyciem mechanizmé6w umozliwiajacych przenoszenie wykonania kodu miedzy we-
ztami. [53] $ciSle wigze pamieci typu control-flow z mechanizmami zdalnego wywotywania
procedur, RPC lub RM]I, co znajdzie potwierdzenie w przypadku omawianego p6Zniej algo-
rytmu D-STM tej klasy [61].

Mozliwe jest tez podejScie mieszane, hybrid-flow, przy czym [56] okre$la je jako mozliwo$¢
definiowania przy pomocy tych samych konstrukcji jezykowych transakcji przeznaczonych do
wykonania w trybie data-flow i control-flow, a nastepnie wybrania (jednorazowo, na etapie
uruchamiania programu), ktéry tryb faktycznie zastosowac.

Argumentuje sie, ze podejécie control-flow jest wyjatkowo uzyteczne gdy zaleznosci pomie-
dzy stanami obiektéw sa zloZzone i rozbudowane. Wtedy dobrg metoda ich modyfikacji jest
kaskadowe zdalne wywotywanie procedur (por. benchmark loan opisany w punkcie 2.6.4.3).
Bez watpienia nie jest to jedyny sposéb dokonywania zmian, tj. to co mozna wykonaé przy
uzyciu systeméw TM typu control-flow, mozna tez wykonaé przy uzyciu nieco bardziej ztozo-
nych transakcji w systemach data-flow. Jednak ze wzgledu na skale probleméw rozwigzywa-
nych przez systemy rozproszone, wybor projektowy pomiedzy control-flow a data-flow moze
réwnac sie mozliwosci lub nie wykonania pewnych zadan w praktyce.
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Directory-based D-STM vs. repliacted D-STM Wielo$¢ podejs¢é do zarzadzania danymi w sys-
temach rozproszonych bedzie réwniez integralng cechg systeméw D-STM. Przytoczone wcze-
$niej rozré6znienie pomiedzy pamieciami transakcyjnymi wielowersyjnymi i jednowersyjnymi
ma za cel podkresli¢ ptynny sposéb przejscia od rozwigzan dla systeméw wieloprocesorowych
do rozwigzan dla systeméw rozproszonych.

W obrebie rozproszonych pamieci typu data-flow [53] wyréznia trzy podejsScia dot. radze-
nia sobie z rozproszeniem danych: wykorzystanie (rozproszonych) katalogéw obiektéw i ich
sprowadzenie na potrzeby wykonania transakcji (ang. directory-based D-STM), wykorzystanie
mechanizmu uniewazniania (ang. invalidation) do zapewniania sp6jnosci kopii i wreszcie re-
plikacje danych.

W pierwszym przypadku transakcja pozyskuje obiekty (ich lokalizacje) z centralnego (cho¢
by¢ moze ukrywajgcego rozproszenie, replikacje, awarie, itp.) katalogu. Po sprowadzeniu
obiektow w czasie dostepu lub zatwierdzania, nowa lokalizacja jest umieszczana w rejestrze,
a transakcja operuje wylacznie na lokalnych kopiach t-obiektéw. Jest oczywiste, ze podejscie
takie ma sens (wydajno$ciowo, w systemach rozproszonych) przede wszystkim dla optymi-
stycznego mechanizmu sterowania wsp6tbieznoscia, ze wzgledu na ograniczenie czasu, przez
ktéry transakcja posiada obiekt na wytacznosé.

Uniewaznianie — rozwiazanie, ktére znane jest z protokoléw zapewniania spéjnosci pa-
mieci podrecznych w systemach wieloprocesorowych, sprowadza sie do utrzymywania wielu
kopii t-obiektu na réznych wezlach i oznaczania pozostatych w stosunku do tej, do ktérej
wprowadzamy zmiane jako nieaktualnych. Sposéb sprowadzenia aktualnej kopii lub spro-
wadzenia i wdrozenia jedynie najnowszych zdalnych zmian zalezy od implementacji systemu
D-STM. Cho¢ podejscie takie intuicyjnie mozna skojarzy¢ z systemami wielowersyjnymi, Saad
w [53] klasyfikuje je jako jedno z podej$¢ do implementacji systemow typu single version.

Wreszcie replikacja — utrzymywanie wielu kopii t-obiektu na r6znych weztach i uspéjnianie
zmian np. w momencie ich powstania (inicjowane przez autora zmian) lub w momencie do-
stepu (inicjowane przez odczytujacego zmiany) zyskuje na znaczeniu w kontekscie rozproszo-
nych pamieci transakcyjnych, zwlaszcza w polaczeniu z mechanizmem dzierzaw (ang. lease-
based replication) [14, 24]. Wykorzystanie przez TM replikacji jako mechanizmu dobrze zna-
nego w $wiecie systemow rozproszonych prowadzi do powstania replikowanych rozproszo-
nych pamieci transakcyjnych [14]. Poniewaz uspéjnienie zmian moze sprowadzaé sie no wy-
konania operacji modyfikacji na kazdej z replik z osobna, replikowane D-STM beda mogty
réwnie dobrze stosowac podejscie control-flow w miejsce data-flow.

W kwestii wielowersyjnych pamieci rozproszonych Saad wyréznia takie, ktére zachowuja
wlasno$¢ linearyzacji [35] (tj. kazda historia wykonania jest dla nich réwnowazna pewnej
legalnej historii sekwencyjnej) i takie, ktére tej wtasnosci nie zachowuja. Przykladem dru-
giego typu méglby by¢ system, w ktérym dla in-place updates transakcja t, odczytuje war-
to$¢ zmiennej A, transakcja t zapisuje nowe wartosci zmiennych A i B, po czym zatwierdza
zmiany a w konicu t, prébuje odczyta¢ zmienng B. Gdy system pamieci transakcyjnej zwroci
transakcji t, warto$¢ B sprzed modyfikacji, kosztem nieodczytania zatwierdzonych juz zmian,
a wiec naruszenia legalno$ci sekwencyjnego odpowiednika historii wykonania, t, bedzie mo-
gla unikna¢ konfliktu ze wzgledu na zmienng B.
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Rysunek 2.2: Wielowersyjna pamie¢ transakcyjna.

Nalezy tez wspomnie¢ o rozr6znieniu w zakresie interfejsu programistycznego STM. Sys-
tem pamieci transakcyjnej moze 1) pozwala¢ programi$cie na definiowanie sekcji atomowych
lub jedynie na korzystanie z procedur transakcyjnych opisanych w punkcie 2.1, 2) wyma-
gac uzycia specjalnych procedur przeznaczonych do odczytu i zapisu pamieci wspétdzielonej
lub automatycznie instrumentowa¢ kod objety transakcja, 3) wymagac¢ zdefiniowania read-
i write-setu a priori (pamieci statyczne) lub budowac je w momencie napotkania transakcyj-
nych polecent read () i write() (pamieci dynamiczne), 4) ogranicza¢ (pamieci ograniczone,
ang. bounded, cecha charakterystyczna dla HTM) lub nie (pamieci nieograniczone, ang. unbo-
unded) rozmiar read- i write-setoéw i liczbe operacji wewnatrz transakcji, 5) udostepniac lub

nie specjalne procedury dostepu do danych lokalnych (por. wyzej), czy wreszcie 6) udostep-
nia¢ lub nie mechanizm non-forcible rollback.

Powyzsze rozr6znienia prowadza do powstania taksonomii systeméw pamieci transakcyj-
nej. Niniejszy raport rozr6znia systematyke pamieci dla systeméw wieloprocesorowych (z kt6-
rej wiele okreslen bedzie tez stosowalnych do D-STM) i systematyke rozproszonych pamieci
transakcyjnych. Pierwsza, skonstruowang ze wzgledu na mechanizmy sterowania wsp6tbiez-



2.3 Przyktady implementacji systeméw pamigci transakcyjnej 29

pamieci transakcyjne I—
optymistyczne I— pesymistyczne I

i I
>
,
/

wczesne I

pozne wczesne

wersjonowanie wersjonowanie wersjonowanie

e ———————————————

wczesne pozne wezesne wczesne wykrywanie
wykrywanie wykrywanie wykrywanie konfliktow
konfliktow konfliktéw ; konfliktow
/

Pézne wykrywanie konfliktow ===~~~ Pozne wersjonowanie powoduje ~~ ~= Pozne wykrywanie konfliktow
przy odczytach doprowadza do opo6znienie wykrycia (i ewentualnie przy wczesnym wersjonowaniu
mozliwoéci odczytania stanow rozwigzania) konfliktu. Narusza narusza pesymistyczny charakter
niespojnych. Dla zapiséw jest wigc  pesymistyczny  charakter pamieci.
pozbawione sensu. pamieci.

Rysunek 2.3: Taksonomia systeméw STM ze wzgledu na aspekty sterowania wspotbiezno-
Scia.

noscia, przedstawia rysunek 2.3. Druga, zapozyczong od [53] przedstawia rysunek 2.4.

Celem niniejszym raporcie nie jest dokonywanie wyboréw projektowych, czyli odnoszenie
mozliwosci w poszczegélnych kategoriach do okreslonych zastosowan i wiasno$ci systeméw
komputerowych. Zalozeniem lezacym u podstaw pracy jest poréwnanie dwoch réznych sys-
temo6w D-STM cechujacych sie skrajnie r6znymi podej$ciami do sterowania wspoétbieznoscia.
Dlatego tez nie zostang tu przedstawione rézne architektury systeméw rozproszonych. Je-
zeli model systemu zostanie w dalszej czeSci raportu wprowadzony, to jego obranie bedzie
wynikalo raczej z podejscia bottom-up — z faktu, ze analizowany system D-STM wlasdnie taki
a nie inny model systemu rozproszonego przyjmuje. Ten rozdzial, jak juz wspomniano, ma za
zadanie wpisa¢ prezentowane dalej rozwigzania w szerszy kontekst, a jezeli uda sie wskazaé
slabe punkty analizowanych implementacji, by¢ moze rozwazane tutaj koncepcje pomoga je
wyeliminowac.

2.3 Przyktady implementacji systemdw pamigci transakcyjnej

By méwi¢ o wadach poszczegélnych rozwigzan projektowych systeméw pamieci transakcyj-
nych oméwionych w poprzednim punkcie, nalezy najpierw przeanalizowaé zastosowanie tych
rozwiazan w praktyce. Niniejszy rozdzial przedstawi trzy przyktadowe implementacje pamieci
transakcyjnych - jedng dla systeméw wieloprocesorowych, kolejna, ktéra bazujgc na algo-
rytmie dla systeméw wieloprocesorowych adaptuje go na potrzeby systeméw rozproszonych
i jedna typowo rozproszona. Wszystkie sg wazne albo ze wzgledéw historycznych, albo z racji
wykorzystania ich w dalszej czeéci raportu.
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Rysunek 2.4: Taksonomia systeméw D-STM. Za: [53].

2.3.1 WSTM Harrisa i Frasera

Implementacja pamieci transakcyjnej zaproponowana przez Harrisa i Frasera w [30] znajduje
sie w tym zestawieniu ze wzgledéw historycznych. Mozna doszukaé sie¢ informacji o tym,
ze WSTM (w artykule wprowadzajacym nie pada konkretna nazwa implementacji) jest jedna
z pierwszych czysto programowych implementacji TM dla systeméw wieloprocesorowych oraz
ze wyniki wydajno$ciowe osiagane przez t¢ implementacje przy wykonywaniu operacji na
specyficznych strukturach danych (tablicach haszowych) byty wzorem dla przysztych syste-
moéw STM. Z pewnos$cia mozna stwierdzi¢, ze Harris i Fraser zaproponowali pierwszy nieblo-
kujacy system STM redukujacy przy tym liczbe warstw abstrakcji (co miatoby utatwié integro-
wanie kodu transakcyjnego i nietransakcyjnego) (31, str. 133], a przyjeta przez nich za sposéb
wykorzystania transakcji koncepcja warunkowego regionu krytycznego stata sie powszech-
nym sposobem udostepniania mechanizmé6w transakcyjnych programistom [69]. Dodatkowo
wedle stow autoréw, WSTM jako pierwsza umozliwia zaimplementowanie warunkowych re-
gionow krytycznych w sposéb, ktéry nie bazuje na wzajemnym wykluczaniu [30, punkt 1].

WSTM jest programowg pamiecig transakcyjng z optymistycznym zarzadzaniem wspol-
biezno$cig. Zaimplementowana zostala w jezyku Java. T-obiektem jest w niej zawsze stowo
(jednostka, ktérej modyfikacja jest zawsze atomowa, co wynika z gwarancji udzielanych przez
§rodowisko uruchomieniowe). WSTM dostarcza transakcyjne procedury read() i write()
oraz bazujace na nich konstrukcje regionéw krytycznych z warunkiem w oparciu o modyfi-
kacje kompilatoré6w source-to-bytecode i bytecode-to-native oraz srodowiska uruchomienio-
wego. Polega takze na niespecyficznym dla TM wsparciu sprzetowym, dostepnym w wiekszo-
§ci architektur sprzetowych.

Warunkowe regiony krytyczne, od ktérych wywodzi sie koncepcja sekcji (regionéw) atomo-
wych to konstrukcja, w ktérej blok kodu przeznaczony do wprowadzania zmian w pamieci
wspoétdzielonej w sposdb niepodzielny moze by¢ opatrzony dodatkowym warunkiem, kté-
rego spetnienie powoduje rozpoczecie wykonania bloku, zas niespelnienie — oczekiwanie na
zmiane stanu systemu i ponowng jego ewaluacje. Poniewaz gléwnym zadaniem WSTM jest
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postuzenie za podstawe implementacji warunkowych regionéw krytycznych, jej interfejs pro-
gramistyczny rézni sie, cho¢ nieznacznie, od typowego, przedstawionego w punkcie 2.1.

int buffer_get(int[] buffer, int write_pointer) {
int result;
atomic(write_pointer > 0) {
result = buffer[write_pointer--];

}

return result;

Rysunek 2.5: Przyktad zastosowania warunkowego regionu krytycznego.

Podstawg implementacji jest szereg struktur kontrolnych przechowywanych w pamieci wspét-
dzielonej, jednak nie zwigzanych bezposrednio z obszarami majacymi petnic role t-obiektéw.
Innymi stowy, cho¢ dla t-obiektéw pewne dodatkowe struktury beda zawsze potrzebne, pa-
mieé wspotdzielona bedzie mogta by¢ wykorzystywana wspétbieznie przez polecenia trans-
akcyjne i nietransakcyjne (powiazanie t-obiektéw ze strukturami kontrolnymi jest tworzone
dynamicznie). Podejscie takie ma na celu utatwi¢ taczenie nowego kodu, wykorzystujacego
transakcje ze starymi rozwigzaniami, ktérych uaktualni¢ nie sposéb, np. bibliotekami kodu
oraz umozliwi¢ péZniejszq zmiane przeznaczenia obszaréw pamieci do ktérych dostep ma
poczatkowo odbywac sie transakcyjnie.

Dostep transakcyjny dotyczy sterty aplikacyjnej (ang. heap). Zgrupowanie adreséw stéw do
postaci jednostek, w oparciu o ktére wykrywane sa konflikty odbywa sie z wykorzystaniem ta-
blicy rekordéw wiasnosci (ang. ownership records, orecs). Zatem pomimo przyjecia za t-obiekt
relatywnie matej jednostki, jaka jest stowo, mozliwe bedzie wystepowanie fatszywych konflik-
téow. Przyporzadkowanie adreséw rekordom wlasno$ci moze odbywaé sie w ré6zny sposéb.
Rekord moze odpowiada¢ stowu przy zatozeniu, ze dopuszczalne sg znaczne narzuty pamie-
ciowe, moze tez odpowiada¢ obiektowi/strukturze. Autorzy podaja, ze w ich implementa-
cji tablica rekordéw ma ustalona wielko$¢, a przyporzadkowanie do nich adreséw w pamieci
realizowane jest przez funkcje mieszajaca. Rekordy przechowuja numer wersji, inkremento-
wany za kazdym razem, gdy ktérakolwiek z lokalizacji spod powigzanych adreséw jest mody-
fikowana, lub wskaznik na deskryptor transakcji, ktéra z niego aktualnie korzysta.

Deskryptor transakcji (ang. transaction descriptor, td) zawiera informacje o jej stanie (za-
twierdzona: COMMITTED, w trakcie wykonania: ACTIVE, wycofana: ABORTED lub oczekujaca:
WAITING - status wprowadzony z myslg o wykorzystaniu TM do implementacji regionéw kry-
tycznych z warunkiem) oraz liste wprowadzanych przez nig modyfikacji w postaci listy par
dwoéjek (wartosé, numer wersji) (po jednej parze na kazdy modyfikowany adres), na ktorej
pierwsza dwobjka w parze reprezentuje warto$¢ przed wprowadzeniem przez transakcje pierw-
szej modyfikacji, a druga dwoéjka — wynik najnowszej modyfikacji. Szczegdlng forma modyfi-
kacji bedzie odczyt, ktéry nie zmienia ani numeru wersji, ani warto$ci, jednak musi zostaé
uwzgledniony w deskryptorze na potrzeby weryfikacji sp6jnosci odczytanego obrazu.

W takim uktadzie [30] wprowadza pojecie logicznego stanu adresu (ang. logical state, LS)
na stercie. Algorytm ustalania LS pozwala powigza¢ adres w pamieci wspoéldzielonej z prze-
chowywang pod nim warto$cig oraz numerem wersji przy uwzglednieniu redo-logéw (kté-
rymi w praktyce sg deskryptory transakcji). Rozréznienie stanoéw logicznych pomoze wskazaé
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sterta aplikacyjna tablica rekordéw wtasnosci deskryptory transakcji
al: 7 F———>rl: wersja 15
az2: 100 \ t1
/PZ: status: ACTIVE
a3: 200 /r‘B: a2: (100,7) — (300,8)
ad: 500 al: (7,15) — (7,15)
a5: 600 ——————>r4:
\ t2
. . status: WAITING
. . a4d: (500,12) — (500,12)
. . al: (600,13) — (600,13)

Rysunek 2.6: Dodatkowe struktury kontrolne WSTM. Za: [30].

warto$¢, ktéra spod adresu zwraca procedura transakcyjnego odczytu read ().

Stan logiczny LS1. Jezeli rekord wlasnoSci powigzany z adresem posiada wewnatrz numer
wersji, to warto$¢ przechowywana pod tym adresem bierze sie bezposrednio ze sterty, za$
numer wersji z rekordu. Przykladem adresu w stanie LS1 na rysunku 2.6 jet al.

Stan logiczny LS2. Jezeli rekord wlasno$ci dla podanego adresu zawiera wskaznik na deskryp-
tor transakcji, a sam deskryptor — wpis dotyczacy analizowanego adresu, to warto$¢ i numer
wersji nalezy odczytac z pierwszej dwojki wpisu — wartosci i numeru wersji sprzed modyfika-
cji, jezeli tylko deskryptor stwierdza, ze transakcja jest w stanie ACTIVE i z drugiej dwojki —
jezeli deskryptor stwierdza, ze transakcja jest w stanie COMMITTED. Przykladem adresu znaj-
dujacego sie w stanie LS2 jest na rysunku 2.6 adres a2, z ktérym zwigzana jest warto$¢ 100
I numer wers;ji 7.

Stan logiczny LS3. Jezeli rekord wlasno$ci dla podanego adresu zawiera wskaznik na deskryp-
tor transakcji, ale sam deskryptor nie zawiera informacji o adresie, wtedy w deskryptorze
szuka sie informacji o innym adresie, do ktérego przyporzadkowany jest ten sam rekord. Po-
niewaz to transakcja wigze swo6j deskryptor z rekordem w oparciu o okreSlone kryteria (por.
procedura commit ()), adres taki zawsze bedzie istnial. Gdy wpis w deskryptorze zostanie od-
naleziony, numer wersji adresu, dla ktérego ustalany jest stan logiczny odczytuje sie podobnie
jak w przypadku LS2 (numer sprzed modyfikacji dla transakcji niezatwierdzonej i numer po
modyfikacji dla transakcji zatwierdzonej). Warto$¢ natomiast odczytywana jest bezposrednio
ze sterty aplikacyjne;j.

Przedstawione na rysunku 2.6 struktury kontrolne pozwalajg na zaimplementowanie na-
stepujacych operacji interfejsu transakcyjnego:

e start() - rozpoczyna nowgq transakcje. Operacja ta sprowadza sie do zaalokowania
nowego deskryptora transakcji i ustawienia w nim jej stanu na ACTIVE. Z poczatku de-
skryptor nie jest wskazywany przez zaden rekord wlasnosci.
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e abort () — powoduje oznaczenie odpowiedniej transakcji jako znajdujacej sie w stanie
ABORTED. Zmiana jest zapisywana w odpowiednim deskryptorze.

e read() - ta procedura musi rozwazy¢ dwa przypadki: 1) jezeli transakcja juz wczesniej
zapisywata warto$¢ pod odczytywanym adresem, to by zapewni¢ gwarancje read-your-
writes nalezy odnalez¢ odpowiedni wpis w jej deskryptorze i zwr6ci¢ warto$é po ostat-
niej modyfikacji, 2) jezeli za§ deskryptor transakcji nie zawiera informacji o tej lokaliza-
cji, nalezy wpierw ustali¢ logiczny stan adresu i uzy¢ go do uzupetnienia deskryptora.
Za starg i nowa warto$¢ przyjmuje sie te pochodzaca ze stanu logicznego, natomiast
w przypadku numeru wersji uzycie tego ze stanu logicznego to tylko jeden wariant.
Numer wersji ostatecznie trafi do rekordu wtasnosci, zatem w pewnym sensie jest on
wspélny dla wszystkich powigzanych z nim adreséw. Stad jezeli tylko deskryptor trans-
akcji zawiera juz informacje o innym adresie powigzanym z tym samym rekordem co
odczytywany, nalezy z tego wpisu odczyta¢ nowy numer wersji (dla wiekszej liczby po-
wigzanych adreséw bedzie to maksimum po nowych numerach wersji). Stary numer
wersji pochodzi zawsze ze stanu logicznego, tak samo jak nowy numer wersji w przy-
padku niespelnienia powyzszego warunku (oczywiscie w tym przypadku jest on réwny
staremu).

* write() — zapis sprowadza si¢ do zapewnienia, ze deskryptor transakcji zawiera wpis
dotyczacy zapisywanego adresu (mozna to zapewni¢ np. przez wczesniejsze odczytanie
lokalizacji) oraz uwzglednienia zmiany w tym wpisie. Nowa warto$¢ przechowywana
pod adresem odpowiada warto$ci po modyfikacji, natomiast numer wersji po modyfi-
kacji to stary numer wersji zwigkszony o 1. Poniewaz, jak wspomniano wcze$niej, nu-
mery wersji zwigzane sg raczej z rekordami wlasnosci niz z poszczegélnymi adresami,
nalezy tez zapewnié, by zwiekszenie numeru wersji o 1 dotyczyto wszystkich wpiséw
w deskryptorze transakcji, ktére dotycza adreséw z tego samego rekordu co adres zapi-
sywany.

e commit () — zatwierdzenie sprowadza sie do pozyskania na wytacznos$¢ wszystkich re-
kordéw wiasnosci, ktére w oparciu o analize deskryptora transakcji sg potrzebne do
wprowadzenia zmian z redo-logu na sterte, faktycznego wdrozenia tych zmian i wresz-
cie zwolnienia rekordéw. Procedura pozyskania rekordu weryfikuje takze sp6jnos¢ ob-
razu pamieci wspotdzielonej odczytanego podczas wykonywania transakcji.

* wait() - ta operacja jest niestandardowym elementem interfejsu programistycznego
WSTM. Jej semantyke mozna okresli¢ nastepujaco: ,wycofaj transakcje (wykonaj non-
forcible rollback) i poczekaj na zmiane warto$ci w co najmniej jednej z odczytywa-
nych lokalizacji”. Paradoksalnie dziata ona podobnie do operacji commit (), pozyskujac
wszystkie potrzebne rekordy wtasnosci. Jezeli ta operacja sie uda i okaze sie, ze odczy-
tano stan spoéjny, transakcja, zamiast stosowac¢ zmiany do sterty, pozostawia wskazniki
na swoj deskryptor (od teraz w stanie WAITING) w rekordach, po czym usypia wykonu-
jacy ja watek. Teraz kazdy inny watek, ktory sprébuje wykorzystac¢ jeden z tych rekor-
déw podczas zatwierdzania otrzyma informacje o tym, ze w systemie istnieje transak-
cja, ktéra czeka na zmiane jakiejkolwiek lokalizacji zwigzanej z rekordem. Procedura
wait () jest wykorzystywana przy implementacji warunkowych regionéw krytycznych
do ponowienia préby wykonania bloku kodu (po uprzednim odczekaniu na odpowied-
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nie modyfikacje) w sytuacji, gdy warunek wej$ciowy nie jest spelniony.

Jak wspomniano, istota algorytmu jest spos6b pozyskiwania rekordéw wlasnosci na potrzeby
wprowadzenia zmian do sterty. Procedure instalacji w rekordzie wskaZnika na deskryptor
transakcji przedstawia algorytm 2.7. Algorytm ten wykonywany jest dla kazdego wpisu (zwia-
zanego z odczytywanym lub modyfikowanym adresem) w deskryptorze transakcji (indeks ta-
kiego wpisu oznaczono na li§cie parametréw formalnych przez i). Poza wydobyciem zawar-
toSci wpisu (te), pierwszym krokiem jest atomowa podmiana zawarto$ci rekordu wlasnosci
dla adresu z wpisu (orec_of (te.addr)) na wskaznik na deskryptor transakcji (td), ale tylko
pod warunkiem, ze wcze$niej rekord przechowywal numer wersji i to doktadnie taki jak wersja
odczytana przez transakcje tuz przed wykonaniem modyfikacji (lub jej szczegélnego wariantu
- odczytu).

acquire_result acquire(transaction_descriptor td, int i) {
transaction_entry te = td.entries[i];
ownership_record seen;
seen = CAS(ownership_record_of(te.addr), te.old_version, td);
if (seen == te.old_version || seen == td) {
return TRUE;
} else if (contains_version_number(seen)) {
return FALSE;
} else {
return BUSY;

}

Rysunek 2.7: Procedura pozyskiwania rekordu wtasnosci. Za: [30].

Semantyka atomowej operacji compare-and-swap przedstawia sie nastepujaco:
0ld_value = CAS(addr, value_to_compare_to, value_to_replace_with);

Jezeli warto$¢ spod podanego adresu réwna sie wartosSci do poréwnania to nalezy umiescic¢
pod tym adresem nowa warto$¢. Bez wzgledu na to czy podmiana powiodla sie czy nie, CAS
zwraca zawarto$c¢ lokalizacji sprzed proby wykonania operacji, tj. starg warto$¢ spod wskaza-
nego adresu, jezeli ta zostala zmieniona i aktualng-niezmieniona, jezeli nie.

W nastepnym kroku procedury acquire() badany jest wynik podmiany. Jezeli pierwsza
cze$¢ warunku jest spetniona, oznacza to ze byl spelniony warunek podmiany, zatem zostata
ona wykonana. Jezeli spetniona jest druga cze$¢ warunku, podmiana zostata wykonana wcze-
$niej, przy okazji przetwarzania innego adresu z deskryptora transakcji.

Podmiana moze sie nie udaé. Dzieje sie tak w przypadku gdy 1) rekord wtasnosci prze-
chowuje numer wersji, ale taki ktéry nie odpowiada informacji przechowywanej we wpisie
w deskryptorze lub 2) rekord wtasnosci nie przechowuje numeru wersji lecz wskaznik na de-
skryptor transakcji (inny niz aktualnie analizowany). W pierwszym przypadku oznacza to, ze
od momentu pierwszego dostepu transakcji do adresu (tego aktualnie przetwarzanego) w pa-
mieci wspétdzielonej (odczytu lub zapisu) inna transakcja go zmodyfikowata3. Sa to prze-
slanki wystarczajace do wykrycia konfliktu i zwrécenia wartosci FALSE. W drugim - rekord

3alternatywnie mogla zmodyfikowa¢ inny adres powigzany z tym samym rekordem wtasnosci, doprowadzajac
do powstania fatszywego konfliktu.
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znajduje si¢ aktualnie w uzyciu, nalezy wiec przeanalizowa¢ deskryptor transakcji przez niego
wskazywany, by stwierdzi¢ czy druga transakcja, blokujaca dostep jest uSpiona (nalezy wtedy
zatwierdzi¢ wtasne zmiany i jg obudzi¢), czy tez zatwierdza zmiany (autorzy nie podaja spo-
sobu postepowania w takim przypadku, jednak jasne jest, ze nalezy albo poczekaé - o ile tylko
podajemy indeksy i adreséw do funkcji acquire() w taki sposéb, ze rekordy wlasnosci sg
zawsze pozyskiwane w okre§lonym porzadku by unikng¢ zakleszczenia — albo wykonac pro-
cedure zatwierdzania od nowa uprzednio zwalniajac pozyskane rekordy (to podejscie wydaje
sie stuszne przy prébie zachowania wlasno$ci non-blocking implementacji TM).

Pozyskanie rekordu jest tozsame ze zmiang sposobu odczytywania warto$ci spod adreséw
z nim zwigzanych. Odkad rekord zostal pozyskany, warto$ci te pochodza z redo-logu zamiast
bezposrednio ze sterty. Zmiana stanu transakcji z ACTIVE na COMMITTED - zmiana jednego
slowa w pamieci, z definicji atomowa, powoduje rozpoczecie odczytywania warto$ci z czesci
logu ,po modyfikacji”. Stad po skutecznym pozyskaniu wszystkich rekordéw transakcja zmie-
nia swoj stan na COMMITTED, stosuje zmiany z redo-logu do sterty i zwalnia rekordy z wyko-
rzystaniem procedury przedstawionej na rysunku 2.8.

void release(transaction_descriptor td, int i) {
transaction_entry te = td.entries[i];
if (td.status == COMMITTED) {
CAS(ownership_record_of(te.addr), td, te.new_version);
} else {
CAS(ownership_record_of(te.addr), td, te.old_version);

}

Rysunek 2.8: Procedura zwalniania rekordu wtasnosci. Za: [30].

Sposéb sprawdzania sp6jnosci obrazu odczytywanego przez transakcje (sprawdzanie per
rekord wlasno$ci) moze budzi¢ podejrzenia, Ze jezeli dla transakcji t, odczyt adresu zwia-
zanego z jednym rekordem nastapi przed zatwierdzeniem transakcji t;, a dla innego, zwia-
zanego z innym rekordem - po, to taka niespdjno$¢ moze pozostaé niewykryta. Nalezy jed-
nak pamieta¢, ze procedura zapisu powoduje, ze numer wersji kazdego rekordu powiazanego
z zapisywanymi adresami bedzie zwigkszony o 1. Poniewaz nowe numery wersji sg wprowa-
dzane razem ze zmianami transakcyjnymi — niepodzielnie, nie istnieje mozliwo$¢, w ktorej
taki konflikt nie zostanie wykryty, bowiem zawsze co najmniej jeden rekord nie przejdzie we-
ryfikacji sp6jnosci.

Implementacja WSTM ma swoje braki. Najwazniejszym z nich jest mozliwo$¢ operowa-
nia kodu na odczytanym stanie niespéjnym (ze wzgledu na p6Zne wykrywanie konfliktéw),
kosztowne wyszukiwanie powigzan pomiedzy adresami, rekordami wtasno$ci i deskryptorami
transakcji oraz brak konkretnych rozwigzan w zakresie reguly arbitrazu. Pomimo tego Har-
ris i Fraser wykazali przydatno$c¢ ich implementacji podajac wyniki pomiaréw przedstawione
w tym raporcie na rysunku 2.9 (dla pojedynczych operacji na tablicy haszowej, z ktérych 16%
to zapisy oraz dla zlozonych operacji na tablicy haszowej zawierajacej 4096 elementy). W obu
przypadkach przyciaga uwage potezny skok wydajnosci warunkowych regionéw krytycznych
(conditional critical regions) nawet wzgledem zamkéw drobnoziarnistych (fine-grained locks)
i przy stosunkowo duzej liczbie zapiséw co zaskakuje w kontek$cie optymistycznego charak-
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teru implementacji.

2.3.2 Transactional Locking Il

Algorytm STM Transactional Locking II (TL2) autorstwa Dice’a, Shaleva i Shavita [21] jest ko-
lejnym, po WSTM, algorytmem z optymistycznym sterowaniem wspotbieznoscia przedsta-
wianym w tym raporcie. Do jego zalet nalezy przede wszystkim prostota rozwigzania. Dice
i wspoélautorzy podaja tez nastepujace cechy algorytmu, kluczowe w momencie jego publika-
cji [21, str. 5]:

e TL2 przy uzyciu wielokrotnej weryfikacji sp6jnosci stanu postrzeganego przez trans-
akcje zapobiega wystepowaniu opisanych w punkcie 2.4.1 anomalii zwigzanych z po-
strzeganiem niesp6jnos$ci. Tym samym eliminuje konieczno$¢ modyfikacji srodowiska
uruchomieniowego na potrzeby wychwytywania btednych odwotani do pamieci z kodu
transakcyjnego i kosztowne (zazwyczaj bazujace na ograniczeniach czasowych, time-
outach lub weryfikacji sp6jnosci catego read-setu w trakcie wykonania transakcji [21,
str. 4]) metody wykrywania transakcji zombie — tych, ktére utknety w petlach nieskoni-
czonych.

¢ Z racji luZznego powiazania lokalizacji w pamieci wspoéidzielonej, wystepujacych w roli
t-obiektéw i ich struktur kontrolnych, TL2 pozwala na zmiane przeznaczenia wybra-
nych obszaréw tej pamieci. W efekcie mozna ptynnie zarzadza¢ rozmiarem pamieci
przeznaczonej do wykorzystania transakcyjnego nawet w trakcie dziatania programu.

¢ Nawet biorac pod uwage punkt 1), TL2 pozwala procesom na uzyskanie wydajnosci po-
rownywalnej nie tylko z ubozszymi w gwarancje systemami STM, ale takze z rozwigza-
niami bazujgcymi na zamkach drobnoziarnistych.

Ponadto [21] wprowadza kluczowa z punktu widzenia tego raportu optymalizacje algorytmu,
majacg na celu zredukowanie roli struktur danych odpowiedzialnych za synchronizacje po-
miedzy transakcjami w generowaniu waskich gardel przetwarzania (ang. bottlenecks). Opty-
malizacja ta sprowadza si¢ do ograniczenia liczby zapiséw do pojedynczej, wspoldzielonej
przez wszystkie watki struktury danych. Autorzy argumentujg jej potrzebe kosztami zapew-
nienia sp6jnosci pamieci podrecznych w systemach wieloprocesorowych (ccNUMA). Opty-
malizacja ta moze mie¢ tez znaczenie przy wykorzystaniu algorytmu w Srodowisku rozpro-
szonym ze wzgledu na zapewnienie skalowalno$ci systemu.

TL2 jest podstawa dla algorytmu TFA, Transaction Forwarding Algorithm®, bedacego klu-
czowym elementem systemu rozproszonej pamieci transakcyjnej HyFlow, na wykorzystaniu
ktérego bazuje dalsza czes$¢ raportu. TFA réwniez zostanie w tym punkcie przedstawiony.

Pamie¢ transakcyjng stosuje sie m.in. by zwiekszy¢ stopieri wspétbieznosci wykonywa-
nia blokéw atomowych. Zatem niejako wbrew intuicji, TL2 prébuje osiagnaé zamierzony cel

4pomimo, ze Saad, wprowadzajacy TFA w [53] nie okresla wprost jego zwiazku z TL2, podobienstwa sg uderza-
jace. Dodatkowo nazewnictwo pewnych elementéw programowych we wprowadzanej przez Saada pamieci trans-
akcyjnej HyFlow moze juz wprost taki zwigzek sugerowac¢ (modul rozproszonej pamieci transakcyjnej typu data-
flow zostat w HyFlow nazwany dt12, co miatoby by¢ skrétem od , Distributed Transactional Locking 2”. Wreszcie
[54] dokladnie stwierdza, ze implementacja algorytmu DTL2 jest jednym z kluczowych elementéw HyFlow.
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wprowadzajac centralny, globalny licznik wersji (zwany dalej gv). Licznik ten jest inkremen-
towany za kazdym razem gdy transakcja wprowadza zmiany do pamieci operacyjnej. Ponie-
waz TL2 jest algorytmem wykorzystujacym pézne zarzadzanie wersjami i transakcje sg w nim
wykonywane w sposéb spekulacyjny, budujac w ten sposéb redo-log, zawarte w nich mody-
fikacje wprowadza sie masowo, podczas zatwierdzania (ang. bulk update). Co za tym idzie,
w praktyce gdy licznik gv zostal zwiekszony o 1, oznacza to, ze jaka$ transakcja zatwierdzita
calo$¢ wprowadzonych przez siebie zmian.

Drugim elementem jest zestaw wersjonowanych zamkéw do synchronizacji zapiséw (ang. ver-
sioned write-locks), po jednym dla kazdego t-obiektu. Jednym z przejawéw prostoty imple-
mentacji TL2 jest wykorzystanie do ich implementacji pojedynczych stéw w pamieci wsp6t-
dzielonej i podstawowego wsparcia sprzetowego — instrukcji compare-and-swap, CAS, przed-
stawionej juz w punkcie 2.3.1. Pojedynczy bit w stowie przeznaczany jest na reprezentacje
stanu zamka, pozostale za$ przechowuja numer wersji.

Majac do dyspozycji te dwie struktury kontrolne, algorytm mozna wyrazié nastepujgco:

* start () - powoduje zaalokowanie niezbednych zasobéw (miejsca na redo-log i read-
set) i skopiowanie aktualnej warto$ci gv do zmiennej lokalnej watku: rv (read-version).
Warto$¢ ta postuzy pézniej do sprawdzenia, czy transakcja odczytala spéjny stan pa-
mieci wspétdzielone;j.

e read () —w trakcie spekulatywnego wykonania transakcji (a wiec takiego, ktére nie wpro-
wadza zmian do pamieci wspétdzielonej) odczyty, poza pobraniem warto$ci i numeru
wersji (razem z bitem-zamkiem) z pamieci operacyjnej polegaja na wciagnieciu od-
czytywanego adresu do read-setu. W oparciu o odczytany numer wersji odbywa sie
sprawdzenie, czy odczyt nie narusza sp6jnosci postrzeganego obrazu. Jezeli numer
wersji odczytywanej lokalizacji jest wiekszy niz warto$¢ rv, oznacza to, ze inna trans-
akcja zatwierdzita zmiany pomiedzy rozpoczeciem wykonania obecnej, a zrealizowa-
niem odczytu. Jezeli z kolei zamek zwigzany z odczytywang lokalizacjg jest w chwili
odczytu zamkniety, oznacza to, ze inna transakcja wladnie zatwierdza zmiany. Wysta-
pienie dowolnego z tych warunkéw zmusza transakcje do wycofania sie i ponownego
wykonania kodu. Oczywiscie istnieje tez problem zagwarantowania wilasnosci read-
your-writes. Podczas odczytu TL2 poza sprawdzeniem stanu wersjonowanego zamka
bada takze redo-log pod katem wystepowania tam odczytywanego adresu. W tym celu
wykorzystuje filtr Blooma [8]. Jezeli okaze sie, ze transakcja wcze$niej zmodyfikowata
odczytywang lokalizacje, wynikiem odczytu jest warto§¢ po modyfikacji brana z redo-
logu.

e write() — operacja zapisu sprowadza sie do przechwycenia przez TM zapisywanego
adresu i warto$ci oraz do umieszczenia zlozonej z nich pary w redo-logu.

e commit () — zatwierdzenie transakcji rozpoczyna sie od zamkniecia zamkoéw dla wszyst-
kich adreséw z redo-logu. Proces ten musi sie odbywa¢ w oparciu o okres$long kolej-
no$¢ zamykania, tak by unikna¢ zakleszczenia. Jezeli ktérego$ z zamkéw nie uda sie za-
mknag, jest to przestanka do wycofania transakcji; transakcja nie czeka na zwolnienie
zamka by zapewni¢ wtasno$¢ obstruction-freedom implementacji. Kolejnym krokiem
jest atomowa inkrementacja globalnego licznika wersji, gv. Wykorzysta¢ do tego nalezy
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operacje CAS. Zwr6cong przez nig warto$¢ (starg warto$¢ gv) watek zapamietuje w lo-
kalnej zmiennej wv (write-version). Zmienna ta jest inkrementowana po skutecznym
zapisie do gv tak, by odzwierciedlata warto$¢ globalnego licznika wersji z chwili zatwier-
dzenia zmian. Po skutecznym zamknieciu wszystkich zamkéw, nalezy zweryfikowaé
caty read-set jeszcze raz w sposéb taki jak przy odczycie (dla kazdego elementu z read-
setu zamek musi by¢ otwarty, a numer wersji co najwyzej rowny wartosci rv). Jezeli dla
ktéregokolwiek wersjonowanego zamka numer wersji jest wiekszy niz warto$¢ rv, ozna-
cza to, ze inna transakcja zatwierdzila swoje zmiany pomiedzy momentem rozpoczecia
przez aktualng wykonania procedury commit () a chwila obecna. W specjalnym przy-
padku, w ktérym rv + 1 = wv zadna transakcja nie zatwierdzila zmian pomiedzy roz-
poczeciem przez obecng dziatania (odczytaniem gv do zmiennej rv), a zakoriczeniem
zamykania zamkéw (i dalej odczytem przez CAS gv do zmiennej wv). Wtedy ponowne
sprawdzenie read-setu nie jest konieczne. Ostatni krok sprowadza sie do przeniesienia
zmian z redo-logu do pamieci wspétdzielonej i zwolnienia zamkéw. OczywiScie kaz-
demu takiemu zapisowi towarzyszy uaktualnienie wersji t-obiektu do wartosci wv.

Nalezy wspomnie¢, Ze majac na uwadze spos6b implementacji operacji read (), dostarcze-
nie mechanizmu wykonywania transakcji, ktére jedynie odczytujq pamie¢ wspétdzielona jest
trywialnie proste, a koszt wykonania takich transakcji niski.

Centralna struktura danych, globalny licznik wersji gv, zapisywana jeden raz przy okazji
kazdego zatwierdzenia transakcji, jest elementem mogacym powodowaé powstanie waskiego
gardla przetwarzania. By unikna¢ tej sytuacji autorzy TL2 wprowadzaja optymalizacje, ktéra
pozwala zredukowaé liczbe zapiséw w najlepszym przypadku tyle razy, ile jest w systemie
wspo6tbieznych watkéw. Idea rozwigzania polega na polaczeniu kazdego numeru wersji (za-
réwno globalnego, jak i tych przechowywanych w zamkach wersjonowanych) z identyfikato-
rem watku, ktéry ten numer zmienit jako ostatni. Implementacyjnie rozwigzanie to moze sie
sprowadzac¢ do dalszego podziatu stowa przechowujacego zamek wersjonowany.

Idea rozwigzania sprowadza sie do spostrzezenia, ze skoro watek moze zaznaczy¢ przy kaz-
dym z t-obiektéw fakt, ze go zmodyfikowal, to by¢ moze nie bedzie musiat nawet zwiekszac
globalnego licznika wersji. Po uwzglednieniu tego faktu nowe procedury odczytu i zatwier-
dzania transakcji wygladaja nastepujgco:

* commit () — podczas inkrementowania globalnego licznika wersji watek sprawdza, czy
jego warto$¢ (zwrécona przez CAS a zapamietywana w wv) zmienila sie w stosunku
do tej, ktorg zapisal przy okazji zatwierdzania swojej poprzedniej transakcji. Schemat
uaktualniania gv zaklada odczytanie wartos$ci, nastepnie zinkrementowanie jej lokalnie
i zapisanie przy pomocy operacji CAS po to, by zapewni¢, ze nikt w miedzyczasie war-
tosci gv nie zmienil. Tu pojawia si¢ pole do kolejnej optymalizacji, bowiem jezeli pierw-
sza operacja CAS sie nie powiedzie, nie trzeba jej ponawia¢ (watek ma pewnos¢, ze kto$
inny zmodyfikowat gv w miedzyczasie). Jezeli wiec warto$¢ gv sie zmienila, watek rezy-
gnuje z uaktualniania (CAS) i zamiast tego przypisuje odczytang warto$¢ i swoj identyfi-
kator zamkom wersjonowanym wszystkich obiektéw z redo-logu transakcji. W przeciw-
nym wypadku poza uaktualnieniem zamko6w wersjonowanych, watek — jak wczesniej —
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zapisuje zinkrementowany numer wersji i swoj identyfikator do gv.

* read() - zmianie ulega procedura weryfikacji spéjnosci przed transakcyjnym odczy-
tem lokalizacji w pamieci wspoéldzielonej. Jezeli w wyniku odczytu zamka wersjonowa-
nego odczytywanego t-obiektu uzyska sie numer wersji wiekszy niz rv lub tez réwny
rv i identyfikator watku inny niz niz ten odczytany przy okazji odczytu gv do rv, to
transakcje nalezy wycofac.

Autorzy okreslaja klase historii wykonania, dla ktérych powyzsza optymalizacja moze prowa-
dzi¢ do zwiekszonej liczby nieuzasadnionych wycofan transakcji. Jezeli wszystkie watki poza
jednym zatwierdza swoje transakcje w ten sposéb, ze w gv zmianie ulegnie tylko identyfikator
watku, po czym pewna transakcja odczyta gv i bedzie chciala odczyta¢ dowolng zmieniong
wcze$niej przez pozostale lokalizacje, zostanie wycofana mimo iz zmiany tej lokalizacji zo-
staty zatwierdzone przed uruchomieniem transakcji czytajacej — nie moga by¢ wiec Zrodtem
konfliktu. Dla poréwnania w przypadku starego algorytmu transakcja czytajgca stwierdzi, ze
numer wersji zamka wersjonowanego jest rowny lokalnej kopii gv, tj. rv, co pozwoli na spet-
nienie warunku poprawnosci odczytu: vwl.version < rv. Wykonane przez autoréw bada-
nia wydajnosciowe implementacji zdajq sie jednak marginalizowa¢ znaczenie tego zjawiska.

Podsumowujac, nalezy sklasyfikowa¢ algorytm TL2 w kwestii r6znych wyboréw projekto-
wych w nastepujacy spos6b: TL2 jest algorytmem optymistycznym (wykrycie i rozwigzanie
konfliktu moze nastapi¢ w momencie zatwierdzania transakcji, a wtedy bedzie op6Znione
wzgledem wystapienia) z p6Znym zarzadzaniem wersjami (z racji buforowania zapis6w) i mie-
szanym sposobem wykrywania konfliktéw (wczesne i p6Zne wykrywanie konfliktéw odczyt-
zapis i jedynie p6Zne konfliktéw zapis-zapis).

2.3.3 Transaction Forwarding Algorithm

Transaction Forwarding Algorithm to rozwiazanie bazujace na algorytmie TL2, przeznaczone
juz wprost dla systeméw rozproszonych. Elementami modelu systemu, ktére sg w sposéb
szczegl6lny adresowane przez to rozwigzane jest asynchronizm przetwarzania (asynchronizm
lokalnych sktadowych procesu rozproszonego objawiajacy sie niemozliwo$cia wprowadzenia
zegara globalnego) i rozr6znienie (na poziomie middleware) lokalnych i zdalnych dostepéw
do zasob6w.

Model systemu rozproszonego przyjmowany przez TFA zaklada, poza asynchronizmem
przetwarzania i rozproszeniem zasobéw takze kilka innych cech. Po pierwsze jednostka do-
stepu do puli zasob6é6w wspétdzielonych (a wiec t-obiektem) jest zawsze obiekt jezyka progra-
mowania obiektowego. Po drugie lokalizacje wszystkich obiektéw wspétdzielonych sg z goéry
znane i dostepne na zadanie (przy wykorzystaniu np. rozproszonego katalogu obiektéw). Lo-
kalizacje obiektéw mozna takze zmienia¢ dynamicznie. Wreszcie wszystkie wezly sa pota-
czone, kazdy z kazdym, kanatami komunikacyjnymi typu message-passing, przy czym [53] nie
precyzuje, czy kanaty takie zachowuja porzadek FIFO (lub dowolny stabszy).

Jak wspomniano wczeéniej, idea algorytmu TFA bazuje na TL2 z kilkoma wyjatkami. W kwe-
stii struktur danych zachowuje zamki wersjonowane skojarzone z obiektami, rezygnuje jed-
nak z globalnego licznika wersji na rzecz licznikéw lokalnych synchronizowanych przy uzyciu
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Rysunek 2.9: Wyniki testéw wydajnosciowych WSTM: dla pojedynczych operacji na tablicy
haszowej, przy 16% zapiséw (u gory) i dla ztozonych operacji na tablicy haszowej (4096
elementdéw, 2 modyfikacje w jednej transakcji) (na dole). Za: [30, rysunek 7].
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Rysunek 2.10: Przyktad niepotrzebnego wycofania transakcji w zoptymalizowanej wersji algorytmu TL2.
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mechanizmu zblizonego do zegaréw skalarnych Lamporta [41].

Algorytm TFA przedstawia sie nastepujgco:

e start() - ta procedura alokuje pamie¢ dla lokalnego redo-logu i read-setu. Ponadto
kopiuje zawartos¢ lokalnego licznika wersji, 1¢ (local clock) do zmiennej lokalnej wzgle-
dem transakcji, tutaj nazywanej wv (write version).

¢ read() - operacja odczytu moze dotyczy¢ obiektu przechowywanego lokalnie lub zdal-
nego. W przypadku obiektu lokalnego nalezy rozr6zni¢ dwie sytuacje. Jezeli obiekt juz
znajduje sie we write-secie (nawet jezeli de facto bylby zlokalizowany na innym weZle,
co sprawdzane jest z uzyciem filtru Blooma), to nalezy zwro6cic¢ warto$¢ uprzednio zapi-
sang przez transakcje. Jezeli zas obiekt ma by¢ odczytany bezposrednio z przechowywa-
nej lokalnie czesci zasob6w wspoétdzielonych, nalezy go stamtad pobraé, sprawdzajac
uprzednio sp6jnos¢ odczytywanego obrazu rownowazng spelnieniu warunku vwl . version
< wv. W przypadku obiektéw zdalnych, przed odczytem nalezy taki obiekt transak-
cyjnie otworzy¢é wykorzystujac mechanizm przesuwania transakcji opisany dalej. Sam
zdalny odczyt sprowadza sie do wystania zadania, zawierajacego tez warto$¢ zmiennej
1c (odbiorca do otrzymanej wartosci 1c i wlasnego lokalnego numeru wersji stosuje
mechanizm Lamporta) i odebrania kopii obiektu, razem z numerem wersji i wartoscia
zegara lokalnego jej dotychczasowego posiadacza (z perspektywy odbiorcy odpowiedzi
nazywanego rc, remote clock). Po odebraniu odpowiedzi strona inicjujaca odczyt sto-
suje do wartos$ci rc i 1¢ mechanizm Lamporta.

e write() — procedura zapisu nie r6zni sie od wykorzystywanej w algorytmie TL2. Zapis
polega na umieszczeniu identyfikatora obiektu i jego nowej wartosci w redo-logu. By
jednak mechanizm przesuwania transakcji dzialal poprawnie, nalezy uprzednio trans-
akcyjnie otworzy¢ réwniez i ten, zapisywany obiekt.

e commit() — procedura zatwierdzania transakcji w pierwszej kolejnosci wykonuje za-
mkniecie zamkéw wszystkich obiektéw wyszczegélnionych w redo-logu (w tym - zdalne
dla obiektéw, ktére nie sa przechowywane lokalnie). Nastepnie odbywa sie sprawdze-
nie spdjnosci obrazu puli obiektéw wspoétdzielonych w sposéb analogiczny do TL2: dla
kazdego obiektu z read-setu sprawdzany jest warunek vwl.version < wv (przy czym
wersja odczytywana jest zawsze z zamka wersjonowanego lokalnej kopii obiektu). Przy
jego niespelnieniu dla ktéregokolwiek z obiektéw transakcja jest wycofywana. Po sku-
tecznej weryfikacji nastepuje wdrozenie zmian z redo-logu. Wpierw inkrementowana
jest warto$¢ licznika 1c, nastepnie do obiektéw z write-setu stosowane sg zbuforowane
wczeéniej w redo-logu zmiany. Kazdemu takiemu obiektowi przypisywany jest takze
nowy numer wersji réwny 1c. Poniewaz w wyniku , transakcyjnego otwarcia” wezet dys-
ponuje lokalng kopia kazdego obiektu z write-setu, moze stosowa¢ zmiany bezposred-
nio do tej kopii, a przed zwolnieniem zamka zdalnego obiektu, oznaczy¢ siebie jako
nowego wlasciciela.

e abort () — wycofanie transakcji to nic innego jak zwolnienie pozyskanych do tej pory
zamko6w i wyczyszczenie redo-logu oraz read-setu.

Saad w [53, str. 27] zwraca uwage na fakt, ze o ile zweryfikowanie spdjnosci obrazu odczy-
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object open_transactional(uuid object_id) {

3 // ta sama procedura dostepu do obiektow Lokalnych i zdalnych
4 node owner = find_object_owner(object_id);
remote_object obj = owner.retrieve_object(this_node, object_id);
if (obj.is_remote) {
// mechanizm Lamporta
if (lc < obj.rc) {
1c = obj.rc;

11 // przesuwanie wv do wartosci zegara poprzedniego
12 // posiadacza obiektu
[ if (wv < obj.rc) {
// weryfikacja read-setu wzgledem nowej
1 // wartosci wv
16 forall (object rw_obj in transaction.read_set) {
[ if (rw_obj.vwl.version > obj.rc) {
return rollback();
19 }
}
21 wv = obj.rc;
}
23 } else {
24 if (((object) obj).vwl.version > wv) {
return rollback();
}
}

return (object) obj;

Rysunek 2.11: Algorytm transakcyjnego otwierania obiektu. Algorytm rozroznia obiekty lo-
kalne i zdalne, nie rozréznia za$ celu otwierania (odczyt/zapis). Za: [53].

tywanego przez transakcje w zakresie obiektéw lokalnych jest proste (sprowadza sie bowiem
do sprawdzenia pojedynczego warunku — poréwnania wersji obiektu z 1c), jest ono bez wat-
pienia trudniejsze jezeli transakcja odczytuje takze obiekty zdalne. Te bowiem swdéj numer
wersji odnosza do lokalnego licznika wersji zdalnego wezta, rc. W tym celu w TFA wprowa-
dzony jest dodatkowy wzgledem TL2 krok — przesuwanie transakcji. Wbrew temu co moze
sugerowac nazwa, nie chodzi o przemieszczanie transakcji miedzy weztami, co zreszta by-
loby sprzeczne z zalozeniami koncepcji data-flow, ale o jej przyspieszenie (przesuniecie tak,
by méc jg odnie$¢ do zegara wezta ktory zaszedt dalej w przetwarzaniu) tj. przemieszczenie

5. Dla obiektéw lokalnych warunkiem zachowania spéjnosci

w prawo w historii wykonania
postrzeganego przez transakcje obrazu jest bowiem vwl.version < wv = lc, natomiast dla
obiektéw zdalnych odpowiednikiem wv bedzie pewne wv’, by¢ moze wieksze od wv, a war-
to$¢ swojq biorace od rc, tj. od 1c wezla-posiadacza obiektu zdalnego. Sprawdzenie takiego
warunku pozwoli odpowiedzie¢ nie tylko na pytanie czy od momentu rozpoczecia aktualnej
transakcji jaka$ inna lokalna transakcja nie zmienita stanu obiektu, ale tez czy nie zrobita tego
zadna transakcja zdalna. Procedury transakcyjnego otwarcia obiektu, czy to odczytywanego,
czy zapisywanego oraz odpowiedzi na zgdanie udostepnienia obiektu prezentuje odpowied-

nio algorytm 2.11 i 2.12. W obu algorytmach uwzgledniono mechanizm Lamporta.

5jezeli jest tu koniecznie potrzebna jakas analogia, niech bedzie nig funkcja fast-forward w odtwarzaczach ka-
setowych.
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object retrieve_object(node requesting node, uuid object_id) {

// mechanizm Lamporta
if (lc < requesting_node.lc) {
lc = requesting_node.lc;

}

return get_local object(object_id);

Rysunek 2.12: Algorytm odpowiedzi na zadanie transakcyjengo otwarcia obiektu. Za: [53].

Jak widac¢, przesuniecie transakcji powoduje synchronizacje wv wezta wykonujacego z war-
toScig rc z momentu udostepniania obiektu (po odczytaniu catego read-setu, wv to maksi-
mum po rc) oraz wymusza przez to w procedurze commit () sprawdzenie czy od momentu
rozpoczecia transakcji (zapamietania warto$ci 1¢ w wv, przy czym lc jest synchronizowany
z zegarem kazdego kto zada od nas obiektu) do momentu odczytu (transakcyjnego otwarcia)
stan obiektu nie ulegl zmianie.

Prosty przyktad dzialania algorytmu TFA przedstawiono na rysunku 2.13.

Podsumowujac: TFA jest algorytmem optymistycznym, przeznaczonym dla modelu prze-
twarzania data-flow. Cechuja go p6Zne zarzadzanie wersjami i wczesne wykrywanie konflik-
tow. Projekt TFA bierze takze pod uwage wybrane cechy charakterystyczne systeméw rozpro-
szonych.

2.3.4 Supermum Versioning Algorithm

Supremum Versioning Algorithm i rozproszona pamie¢ transakcyjna Atomic RMI [61], ktéra
na nim bazuje zmieniajg standardy ustanowione przez przenoszenie rozwigzan w zakresie
TM dla systeméw wieloprocesorowych do srodowisk rozproszonych. Mozna stwierdzié, ze
za pewien standard przyjeto sie wykorzystywanie podejsé optymistycznych typu data-flow
(trudno moéwic¢ o wiekszym znaczeniu rozwigzan control-flow w systemach wieloprocesoro-
wych), a zwlaszcza replikacje rozwigzan lokalnych na weztach systemu rozproszonego [61,
pkt. 2].

W takim ujeciu SVA wydaje sie by¢ dos$¢ niestandardowym rozwigzaniem. W pierwszej ko-
lejnosci jest to algorytm pesymistyczny. Konflikty sg wykrywane i rozwigzywane dokladnie
w momencie ich zajscia. Po drugie konflikty rozwigzywane sg nie przez wycofanie jednej
z konfliktowych transakcji (poprzez forcible rollback), ale przez jej opdZznienie do czasu za-
twierdzenia zmian przez druga, wczesniejsza. Po trzecie, stosujac rozwigzanie intuicyjnie bar-
dziej odpowiednie dla systeméw rozproszonych (rozwigzanie potencjalnie tarisze komunika-
cyjnie niz zapewnianie spéjnosci wielu kopii t-obiektéw) SVA jest algorytmem typu control-
flow. T-obiekty maja w nim trwale przypisane lokalizacje, a fragmenty kodu transakcji moga
by¢ wykonywane tak lokalnie, jak i zdalnie, z uzyciem mechanizmu zdalnego wywotywania
procedur, RPC. Dla uproszczenia przyjmiemy, ze mechanizm RPC gwarantuje semantyke wy-
konania doktadnie raz.

Model systemu, w ktérym dziata SVA wywodzi¢ si¢ bedzie od jego implementacji, Atomic
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RMI, dziatajacej na bazie mechanizmu RMI (remote method invocation) technologii Java. Wy-
brane (lub wszystkie) wezly przechowuja t-obiekty. T-obiekty (obiekty jezyka programowania
obiektowego odczytywane i modyfikowane transakcyjnie) sktadajq sie z zestawu pol repre-
zentujacych ich stan oraz metod, ktére ten stan zmieniajg. Niektore (lub wszystkie) z me-
tod t-obiektéw mozna wywota¢ zdalnie. Takie wywolanie bedzie réwnowazne dostepowi do
puli zasobéw wspétdzielonych, przy czym SVA nie rozréznia dostepéw modyfikujacych stan
t-obiektu (setteréw) i jedynie taki stan odczytujacych (getterow). Transakcja, z perspektywy
wezla, ktory ja inicjuje ma zatem postac szeregu operacji lokalnych i wywotan zdalnych pro-
cedur, wykonujacych kod transakcji na rzecz t-obiektéw posiadanych przez rézne wezty. Na
potrzeby SVA zaklada sie tez, ze powigzania miedzy t-obiektami majg ograniczony charakter,
tj. ze zdalna metoda albo ogranicza sie do modyfikacji stanu t-obiektu, na rzecz ktérego jest
wykonywana, albo wywoluje zdalne metody innych t-obiektéw, uwzglednionych w access-
secie transakcji. Problem lokalizowania zdalnych obiektéw nie bedzie przedmiotem obec-
nych rozwazan (cho¢ jego rozwiazanie nie jest trywialne). Natenczas zaktada sie, ze kazdy we-
zet ma dostep do namiastek (stubéw — namiastek wykorzystywanych przez klienta wywotuja-
cego zdalng metode, w przeciwienistwie do proxy — ewentualnych posrednikéw po stronie ser-
wera dostarczajacego jej implementacje) kazdego ze zdalnych t-obiektéw. Dodatkowo w celu
zachowania przezroczysto$ci rozproszenia i unikniecia omijania TM, dostep do t-obiektéw
lokalnych bedzie odbywat sie réwniez z wykorzystaniem mechanizmu RMI, instrumentowa-
nego przez system D-STM.

SVA wymaga, by zawarto$¢ access-setu transakcji byla znana przed jej rozpoczeciem. Ato-
mic RMI jest wiec pamiecig statyczng (w przeciwienistwie do — gtéwne optymistycznych — pa-
mieci dynamicznych, w tym wszystkich przedstawionych wczesniej). Dodatkowo z kazdym
elementem access-setu skojarzone jest supremum liczby wywotann — maksymalna liczba od-
wotan do t-obiektu w ramach transakcji.

Ideg algorytmu, przy zaloZzeniu znajomosci access-setu a priori jest opdéZnienie momentu
rozpoczecia wykonania transakcji do chwili, gdy pierwszy potrzebny jej zas6b zostanie zwol-
niony przez poprzedniczke. Drugi dostep opdZniany jest do momentu gdy (by¢ moze inna)
poprzedniczka zwolni zaséb ktérego on dotyczy, itd. Mozna wiec powiedzie¢ ze transakcje
operujace na tym samym t-obiekcie wykonywane sg sekwencyjnie. Nalezy jednak wzia¢ pod
uwage fakt, ze w momencie gdy transakcja wykona sprecyzowana liczbe wywotari zdalnych
metod, t-obiekt jest wylaczany z access-setu bez wzgledu na to czy zatwierdzenie zmian na-
stapilo czy tez jeszcze nie, co pozwala nastepnej zakolejkowanej transakcji zrealizowac¢ dostep
- rozpocza¢ wykonanie wspétbiezne. Idee dziatania algorytmu przedstawia rysunek 2.15.

Tym, co wyréznia SVA wsréd algorytmoéw pesymistycznych jest mozliwos¢ wycofywania
transakcji na zyczenie uzytkownika (non-forcible rollback). O ile pesymistyczne algorytmy
TM, zwlaszcza te ktére redukujg wspo6tbiezno$é do sekwencyjnego wykonania potencjalnie
konfliktowych transakcji, nie wymagaja mechanizmu wycofywania z racji tego, ze jego imple-
mentacja jest kosztowna, a konflikty mozna rozwigzywac bez jego uzycia (opéZniajac transak-
cje), o tyle [61] podaje szereg argumentéw przemawiajacych za dostarczeniem takiego mecha-
nizmu w pesymistycznych pamieciach rozproszonych. Poza dopetieniem interfejsu progra-
mistycznego, czyli umozliwieniem programiscie wykonywania operacji non-forcible rollback
wedtug uznania, bedzie to zdolno$¢ inteligentnego reagowania na czesciowe awarie systemu,
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Rysunek 2.14: Pogladowy schemat systemu Atomic RMI. Opracowanie wiasne na podstawie:
[47].

charakterystyczne dla systemow rozproszonych. Atomic RMI zrzuca ciezar oceny znaczenia
awarii na programiste. W przypadku awarii t-obiektu zdalnego, podczas wywotywania me-
tody na jego rzecz wyrzucany jest wyjatek. Programista, przechwytujac go, moze zdecydowacé
czy awarie nalezy skompensowaé, zmieniajac scenariusz wykonania transakcji, czy tez calg
transakcje nalezy wycofa¢. Dla poréwnania, jezeli to zdalny obiekt straci kontakt z transakcja,
jej awarie zaklada sie bezwzglednie. Stan obiektu jest wtedy przywracany do tego z momentu
tuz przed rozpoczeciem wykonania transakcji ulegajacej awarii.

By zagwarantowa¢ poprawno$¢ uszeregowania transakcji i mozliwo§¢ ich wycofywania, SVA
wprowadza nastepujace struktury danych:

* gv — globalny licznik wersji, definiowany dla implementacji obiektu zdalnego, pozwoli
okresli¢ ile transakcji zatwierdzito badz bedzie chcialo zatwierdzi¢ zmiany tego obiektu.
Znajac warto$¢ gv z momentu rozpoczecia wykonania, transakcja bedzie mogta okresli¢
swoja pozycje w kolejce oczekiwania na dostep,

* 1v - lokalny licznik wersji, definiowany dla implementacji obiektu zdalnego, bedzie za-
wieral informacje o tym ile transakcji zakoniczyto uzytkowanie obiektu (osiagnelo su-
premum liczby dostep6éw). Pozwoli wiec na okreslenie warunku wykonania zdalnej me-
tody, jezeli tylko przypada na to kolej okreSlonej transakcji.

* 1tv (od ang. local terminal version counter) — lokalny licznik wersji koficowej, definiowany
dla implementacji obiektu zdalnego, pozwoli na okreSlenie, ktéra transakcja moze fak-
tycznie zaprzestac korzystania z obiektu. Transakcja przestaje korzystac z obiektu w mo-
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Rysunek 2.15: Uproszczony przyktad dziatania algorytmu SVA z pominieciem obstugi wyco-
fan. Opracowanie wtasne na podstawie: [62].

mencie, gdy zatwierdza zamiany lub je wycofuje. Poniewaz jednak moze odczytywaé
stan niezatwierdzony (poprzednia transakcja pozwoli na to gdy tylko supremum liczby
dostepéw zostanie osiagniete), musi z zatwierdzeniem poczeka¢ do momentu w kt6-
rym bedzie miala pewno$¢, ze zmiany, ktére widziala nie zostang wycofane. 1tv be-
dzie w takim momencie zwiekszany do warto$ci gv zaobserwowanej przez transakcje-
poprzedniczke, ktéra ostatecznie zatwierdzita zmiany.

e cv (od ang. current version counter) — aktualny licznik wersji, definiowany dla implementacji

obiektu zdalnego, poréwnywany z wersjg obrazu obiektu przechowywanego przez trans-

akcje w celu ewentualnego odtworzenia (rv), postuzy do sprawdzenia w momencie wy-
wolywania zdalnej metody lub zatwierdzania zmian, czy nie nalezy zaniechac¢ biezacej
operacji z racji tego, ze poprzednia transakcja wycofala zmiany zamiast je zatwierdzic.

e pv — prywatny licznik wersji, definiowany dla t-obiektu (stuba), przechowuje wartos¢

gv pobrang podczas rozpoczynania transakcji i potrzebng wielokrotnie do sprawdzenia
mozliwosci wykonania metody zdalnej, mozliwosci zwolnienia obiektu czy mozliwosci
przywrdcenia jego wartosci po wycofaniu transakcji.

¢ cc (od ang. call counter) - licznik wywotan, definiowany dla t-obiektu (stuba), postuzy

do sprawdzenia czy supremum liczby dostepéw zostato osiagniete.

e rv (od ang. rollback version) — licznik wersji do wycofania, definiowany dla t-obiektu

(stuba), bedzie pamietat warto$¢ cv obiektu z momentu utworzenia dla transakcji jego
kopii na wypadek konieczno$ci odtworzenia stanu po wycofaniu.

Z oszczednym uwzglednieniem powyzszych struktur synchronizacyjnych (tj. na wysokim po-
ziomie abstrakcji) mozna zdefiniowa¢ interfejs transakcyjny Atomic RMI:

e start() - procedura rozpoczynajaca wykonanie transakcji inkrementuje gv dla kaz-
dego obiektu z access-setu, a w nowo utworzonym stubie kazdego takiego obiektu za-
pamietuje warto$¢ gv po inkrementacji w liczniku pv. Przed rozpoczeciem tej operacji
wymagane jest (zdalne) zamkniecie zamkoéw wszystkich obiektéw z access-setu (musi
sie to odby¢ w pewnym statym porzadku, by unikna¢ zakleszczen), a po jej zakoricze-
niu - otwarcie zamkoéw.

* access() — dostep do t-obiektu, czyli wywotanie metody zdalnej odbywa sie¢ po spet-
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nieniu warunku dostepu (1v + 1 = pv). W dalszej kolejnosci, jezeli jest to pierwszy
dostep do tego t-obiektu w danej transakcji, jego stan jest zapamietywany. Kolejnym
krokiem jest sprawdzenie czy zmiany stanu obiektu, wprowadzone wcze$niej, ale jesz-
cze nie zatwierdzone nie zostaty przypadkiem wycofane. Jezeli tak by sie stato, to i bie-
73ca transakcje trzeba wycofaé. Wreszcie odbywa sie faktyczne wywotlanie metody i in-
krementacja licznika wywotlan. Jezeli po inkrementacji okaze sie, ze supremum liczby
dostepow zostato osiagniete, nalezy tez zwolni¢ obiekt, pozwalajac nastepnej transakcji
na wykrycie spelnienia warunku dostepu.

* rollback() - operacja wywolywana czy to na zadanie programisty, czy to z wewnatrz
innych operacji interfejsu, dla kazdego obiektu z access-setu zwalnia go, a potem przy-
wraca jego stan z przechowywanej lokalnie kopii. Zwolnienie polega na poczekaniu az
wszystkie wczesniejsze transakcje definitywnie zakonicza uzytkowanie obiektu (tj. za-
twierdzg albo wycofajg wprowadzone do niego zmiany) oraz umozliwieniu nastepnym
transakcjom dostepu — wykonania pewnej metody zdalnej. Przywrédcenie stanu obiektu
z kopii zapasowej, poza faktycznym odtworzeniem stanu, odtwarza tez wartos¢ licznika
cv obiektu, a takze informuje nastepne transakcje, ze obecna definitywnie zakoriczyta
jego uzytkowanie (wycofata zmiany, wiec juz nic wiecej nie moze z nim zrobic).

e commit () - pierwszym krokiem jest tu zwolnienie obiektéw z access-setu w sposéb
analogiczny do opisanego przy okazji omawiania procedury rollback(). Nastepnie
dla kazdego obiektu z osobna sprawdzane jest, czy poprzednia transakcja, ktéra wpro-
wadzita obserwowane przez obecng zmiany, ostatecznie ich nie wycofata. Jezeli cho¢by
dla jednego obiektu tak sie stato, transakcje nalezy wycofa¢ zamiast zatwierdzié, ponie-
waz operowala na nietrwatym stanie systemu. Gdy za$ weryfikacja powiedzie sie, czysz-
czony jest zbior kopii zapasowych i wreszcie kazdy obiekt z access-setu jest oznaczany
jako definitywnie zwolniony.

Rozproszony charakter Atomic RMI wymusza zastosowanie specyficznego podejscia architek-
tonicznego. By zapewnié¢ programiscie prostote implementacji obiektéw zdalnych, zwiazane
z nimi liczniki bedg utrzymywane w osobnym komponencie — posredniku (proxy), na state
zwigzanym z obiektem zdalnym i przechowywanym w tym samym miejscu co on. Wbrew in-
tuicji jednak liczniki pv, cc i rv powigzane z t-obiektem wystepujacym w kontekscie okreslo-
nej transakcji nie bedg przechowywane w stubie. Nalezy zwrdci¢ uwage na to, ze m.in. spraw-
dzenie warunku dostepu wymaga kazdorazowo poréwnania wartosci licznika pv t-obiektu
z warto$cia 1v implementacji obiektu zdalnego. By nie odczytywac zadnej z nich zdalnie zde-
cydowano si¢ na wprowadzenie odpowiednika stuba przechowywanego na tym samym weZle,
co zdalny obiekt. Na rysunku 2.14 odpowiedniki te zostaly nazwane t-proxy. Utrzymujac licz-
niki przypisane t-obiektowi na tym samym weZle, na ktérym znajduje sie odpowiadajacy mu
obiekt zdalny (razem z jego pos$rednikiem), pozwalajg one sprawdzi¢ m.in. warunek dostepu
bez interakcji z innymi weztami.

Interakcje transakcji z obiektem zdalnym przy wykorzystaniu t-proxy przedstawia rysunek
2.17. W takim ujeciu nalezy zaznaczy¢, ze stub nie musi petié¢ zadnej dodatkowej roli wzgle-
dem sposobu jego wykorzystania w podstawowym wariancie mechanizmu RMI.

Kod procedur interfejsu transakcyjnego zostal przedstawiony na rysunku 2.16. Nalezy zwr6-



1 void start(transaction t, map<remote_object, int> suprema) {

2 // zgodnie z pewnym porzqdkiem na zbiorze obiektow w systemie
3 forall (remote_object obj in suprema.domain) {

4 obj.lock();

2

}
6
7 forall (remote_object obj in suprema.domain) in parallel {
8 obj.gv++;
9 t.proxy(obj).pv = obj.gv;
10 }
11
12 // zgodnie z pewnym porzqdkiem w zbiorze obiektow w systemie
13 forall (remote_object obj in suprema.domain) {
14 obj.unlock();
15 }

16}

17 object call(transaction t, map<remote_object, int> suprema, remote_object o,
string method_name, object[] arguments) {

18

19 wait until (t.proxy(o).pv - 1 == o.1lv); // warunek wykonania

20 checkpoint(t, o0); // zachowanie w transakcji kopii obiektu do odtworzenia
21

22 if (t.proxy(o).rv != o.cv) { // sprawdzenie czy poprzedniczka nie
23 rollback(t, suprema); // wycofata zmian

24 return TRANSACTION_ROLLED_BACK;

25 }

26

27

28 object result = invoke(o, method_name, arguments); // wykonanie dostepu
29 t.proxy(0).cc++;

30

31

32 if (t.proxy(o).cc == suprema.get(o)) { // sprawdzenie czy supremum Lliczby
33 o.cv = t.proxy(o).pv; // dostepow zostato osiqgniete
34 o.1lv = t.proxy(o).pv;

35 }

36

37 return result;

38}

39 void rollback(transaction t, map<remote_object, int> suprema) {

40 forall (remote_object o in suprema.domain) in parallel {

41 dismiss(t, o); // trwate zwolnienie obiektu o

42 restore(t, 0); // przywrdcenie stanu o sprzed rozpoczecia transakcji
43 }

44 }

45 object commit(transaction t, map<remote_object, int> suprema) {

46 // zwolnienie wszystkich obiektow z access-setu

47 forall (remote_object o in suprema.domain) in parallel {

48 dismiss(t, o);

49 }

50

51 // sprawdzenie czy jakis obiekt z access-setu zostat odtworzony po rozpoczeciu
52 // tej transakcji

53 forall (remote_object obj in suprema.domain) {

54 if (t.proxy(obj).rv > obj.cv) {

55 rollback(t, suprema);

56 return TRANSACTION_ROLLED_BACK;

57 }

58 }

59

60 forall (remote_object o in suprema.domain) in parallel {

61 t.remove_copy(0); // usuniecie kopii obiektu zachowanego przez transakcje
62 obj.1ltv = t.proxy(obj).pv; // oznaczenie obiektu jako trwale

63 } // zwolnionego

64

65 return TRANSACTION_COMMITTED;

N
()}
-




void checkpoint(transaction t, remote_object o) {

if (t.proxy(o).cc == @) { // jezeli nie wykonano jeszcze dostepu
t.save_copy(0); // zachowanie kopii obiektu w transakcji
t.proxy(o).rv = obj.cv; // zapamietanie wersji kopii obiektu
}
72}
73 void dismiss(transaction t, remote_object o) {
74 // oczekiwanie na ostateczne zwolnienie obiektu
75 wait until (t.proxy(o).pv - 1 == o.ltv);
76
77 // jezeli wykonano cho¢ jeden dostep (i kopie zapasowg obiektu przy tej
78 // okazji) oraz poprzednia transakcja nie wycofata zmian...
79 if (t.proxy(o).cc != @ & t.proxy(o).rv < obj.cv) {
80 o.cv = t.proxy(o).pv; // dostep wykonany przez kolejng
81 // transakcje nie spowoduje jej wycofania
82 }
83
84 // nastepna transakcja moze wykonac dostep jezeli teraz miata do tego prawo
85 // obecna transakcja
86 if (t.proxy(o).pv - 1 == o0.1lv) {
87 o.lv = t.proxy(o).pv; // réwnowazne o.lv++
88 }
89 }

90 void restore(transaction t, remote_object o) {

91 // przywrdcenie stanu obiektu z kopii zapasowej jezeli tylko takowa istnieje
92 // 1 inna transakcja nie zrobita tego wczesniej

93 if (t.proxy(o).cc != 0 & t.proxy(o).rv < o.cv) {

94 copy_state(t.get_copy(o), o); // z pominieciem licznikdw

95 o.cv = t.proxy(o).rv;

(') fi'? }

97 t.remove_copy(0); // usuniecie kopii obiektu o z transakcji

98 o.ltv = t.proxy(o).pv; // oznaczenie obiektu jako trwale zwolnionego

99 }

Rysunek 2.16: Implementacja poszczegélnych procedur interfejsu transakcyjnego SVA
(w wariancie rozszerzonym — uwzgledniajacym wycofania). Opracowanie wtasne na pod-
stawie: [61].
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Rysunek 2.17: Schemat interakcji transakcji z obiektem zdalnym w Afomic RMI. Na rysunku
pominigto blokowanie obiektu na czas pozyskiwania wartosci licznika gv i inne pomniejsze
detale implementacyjne.

ci¢ uwage na nastepujace kwestie:

1) Sprawdzenie warunku dostepu/wykonania (linia 19) odbywa sie w oparciu o pv (dla stuba)
i 1v (dla obiektu). Czekajac na spetnienie warunku czekamy wtasciwie az poprzedniczka
zwiekszy 1v do odpowiedniej wartosci. Licznik 1v jest zwiekszany do wartoéci lokalnej dla
transakcji kopii gv (czyli pv) w momencie zwolnienia obiektu (linia 34, linia 87) w wyniku
osiagniecia supremum (linia 32), ale jeszcze przed (lub w trakcie — por. linia 41, linia 48) za-
twierdzeniem lub wycofywaniem zmian.

2) Licznik rv jest parametrem stuba (o wartosci cv obiektu zdalnego z momentu wykonywa-
nia jego kopii zapasowej), za$§ cv — parametrem obiektu zdalnego. Parametrowi cv warto$¢ pv
przypisywana jest w momencie osiagniecia supremum (linia 33) i (opcjonalnie) w momen-
cie zwalniania obiektu (linia 80) jednak tyko w przypadku gdy wykonano co najmniej jeden
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dostep — jedna potencjalng modyfikacje i gdy nikt inny nie wprowadzil zmian w widzianym
stanie, w szczegdlnoSci nie wycofal swoich zmian - linia 79). Stad taki a nie inny warunek
operowania na niewycofanych wczesniej zmianach w przypadku dostepu (linie 22) i zatwier-
dzania (linia 53-58).

3) W momencie osiggniecia supremum, wykonanie przypisania w linii 33 ma za zadanie przy-
gotowac cv na potrzeby wykonania kopii zapasowej przez kolejng transakcje, za$ to z linii
34 ma oznaczy¢ obiekt jako zwolniony przed ostatecznym zatwierdzeniem lub wycofaniem
Zmian.

4) Spelienie warunku w linii 54 dla ktéregokolwiek obiektu oznacza, Ze jego aktualny stan
(cv) pochodzi sprzed momentu wykonania przez biezacg transakcje kopii zapasowej. Ktéras
z poprzednich transakcji wycofata wiec zmiany, zatem i biezaca, skoro na nich bazuje, musi
zosta¢ wycofana.

5) Przypisanie nowej warto$ci do 1tv w linii 62 ma za zadanie oznaczenie obiektu jako osta-
tecznie zwolnionego. W szczeg6lno$ci biezaca transakcja nie wycofa wprowadzonych do niego
zmian bowiem wlasnie je zatwierdzita.

6) Warunek w linii 68 zapewnia, ze tylko pierwsze odwotlanie do obiektu wyzwoli utworzenie
jego kopii zapasowej na potrzeby biezacej transakcji. OczywiScie nie ma potrzeby tworzenia
wiekszej liczby kopii, bowiem jezeli transakcja zostanie wycofana to musi przywrécié¢ stan
obiektu pochodzacy zawsze z jednego momentu wykonania — tuz sprzed jej rozpoczecia.

7) Oczekiwanie w linii 75 zapewnia Ze obiekt zostanie zwolniony dopiero gdy poprzednia
transakcja ostatecznie zdecyduje co chce zrobi¢. Poniewaz dopdki nie dokona wyboru, ist-
nieje ryzyko ze wycofa zmiany, dismiss () musi spowodowaé wstrzymanie procedury commit ()
i to jeszcze przed sprawdzeniem czy poprzednia transakcja nie wycofata zmian (linia 53 i na-
stepne).

8) Spetnienie warunku w linii 79 oznacza, Ze poprzednia transakcja nie wycofata zmian, cho¢
juz definitywnie zwolnita obiekt (por. zakoriczenie oczekiwania w linii 75). Mozna zatem
przygotowaé cv do pierwszego dostepu wykonywanego przez nastepng transakcje, ktéry to
dostep wyzwoli utworzenie kopii zapasowej obiektu.

9) Inkrementacja 1v w linii 87 ma za zadanie pozwoli¢ na wykonanie pierwszego dostepu opi-
sanego w 8) jednak tylko pod warunkiem, ze aktualnie dostepy wykonywa¢ ma prawo biezaca
transakcja. Nalezy doda¢, ze wykonanie tego przypisania w ramach operacji dismiss () jest
niezbedne, gdyz nie zawsze wykona sie jego odpowiednik w linii 34. Precyzujac, przypisanie
z linii 34 nie wykona sie w sytuacji, gdy jako supremum dla obiektu wskazano nieskoriczono$¢
(co jest jak najbardziej dopuszczalne).

10) Pierwsza cze$¢ warunku w linii 93 ma za zadanie zapewnic, Ze istnieje kopia zapasowa,
z ktérej obiekt jest odtwarzany w linii 94. Jezeli kopia jest tworzona przy pierwszym dostepie,
a dotychczas nie wykonano zadnego, to takiej kopii nie ma. Pierwsza cze$¢ warunku w linii
79 ma taka sama role. W przypadku operacji rollback(), ktéra dla kazdego obiektu wyko-
nuje najpierw dismiss (), a potem restore (), modyfikacja cv po spelnieniu tego warunku
doprowadzi do spelienia warunku w linii 93.
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11) Zmiana warto$ci 1tv w linii 98 jest odpowiednikiem dla rollback() ostatecznego zwol-
nienia obiektu w commit () (w linii 62).

Bez watpienia SVA, nie wywodzac sie z algorytmoéw dla systeméw wieloprocesorowych,
prébuje rozwigzac wiele probleméw wystepujacych w srodowisku rozproszonym. Potrzeba
dostarczenia przez pesymistyczng D-STM mechanizmu niewymuszonych wycofani, choéby
jako Srodka §wiadomego kompensowania czeSciowych awarii systemu, nie ulega watpliwo-
§ci. Na tym jednak potencjalne zalety stosowania podejscia pesymistycznego w systemach
rozproszonych sie nie koricza. Zréznicowane lub duze obcigzenie — dtugie transakcje, z du-
zymi read- i write-setami oraz wysoki poziom wspéizawodnictwa, ktéry moze by¢ cecha apli-
kacji wykorzystujacych D-STM (rozproszonych) stanowi przestanke do stosowania mechani-
zmow stosunkowo odpornych na takie warunki (w podej$ciu optymistycznym przy duzej licz-
bie konfliktow wiele transakcji mogtoby by¢ powtarzanych wielokrotnie). W [61] pojawia sie
sugestia, ze wydajno$¢ pesymistycznych pamieci transakcyjnych moze zaleze¢ od poziomu
wspétzawodnictwa w mniejszym stopniu niz w przypadku ich optymistycznych odpowiedni-
kéw, co znajduje potwierdzenie w wynikach prezentowanych w [6]. Z drugiej strony, w obliczu
mozliwych awarii weztéw, wait-freedom jest pozadang cechg rozwiazan, a SVA jako algorytm
kolejkujacy transakcje tej wtasnosci nie zapewnia. Nalezy tu jednak doda¢, ze 1) Atomic RMI
stara sie rekompensowac te wade przy wykorzystaniu detektoréw awarii oraz 2) [61] przywo-
luje udowodnione twierdzenie, méwiace ze w systemach z mozliwymi awariami weztéw prze-
zroczysto$¢ (niezbedny warunek poprawnosci) i odpowiednik wlasnos$ci wait-freedom w sys-
temach rozproszonych, local progress, nie moga by¢ razem zapewnione.

Jednak podstawowym problemem utrudniajacym wykorzystanie Afomic RMI do tworzenia
wydajnych aplikacji rozproszonych bedzie statyczny charakter tej pamieci. Szersza analize
problemu przedstawiono w punkcie 3.4.4, dotyczacym dyskusji wymagan stawianych progra-
mom wzoICowym.

2.4 Problemy poprawnosciowe systemow pamigci
transakcyjnej

Przeniesienie koncepcji transakcji ze §wiata baz danych, powszechnie wykorzystujacego je-
zyki deklaratywne — opisujace to jakie zmiany i do jakich danych wprowadzi¢ — do $wiata je-
zykéw programowania systemow wieloprocesorowych i rozproszonych, jezykéw imperatyw-
nych — koncentrujacych sie na sposobie wprowadzania tych zmian niesie ze sobag pewne pro-
blemy w kwestii poprawnoSci przetwarzania. Bardziej precyzyjne poré6wnanie dwéch uniwer-
s6w znajduje sie w sekcji 3.1 jednak juz teraz, przy okazji przedstawienia szeregu implementa-
cji STM nalezy wspomnie¢ o wybranych aspektach ich dziatania, mogacych powodowac btedy
przetwarzania, czyli naruszenia warunkéw poprawnosci i postepu TM, a bedacych wynikiem
takiej a nie innej historii rozwoju pamieci transakcyjnych.

Dla przedstawionych przyktadéw naruszenie poprawnos$ci przetwarzania bedzie oczywi-
ste. Nie zmienia to faktu, ze dla wytyczenia dalszej Sciezki rozwoju systeméw TM, szczegdlnie
dla przejécia od implementacji eksperymentalnych do ,produkcyjnych”, wykorzystywanych



2.4 Problemy poprawno$ciowe systeméw pamieci transakcyjnej 55

w praktyce, niezbedne jest okreslenie formalnych kryteriéw poprawnosci pod postacig okre-
$lenia, kiedy doktadnie TM zachowuje wlasno$é bezpieczenistwa (lub analogiczng dla prze-
twarzania, ktére nie bazuje na sekcjach krytycznych) jak i postepu. Warunki takie zostaty juz
dla pamieci transakcyjnej okreslone i zostang przytoczone jako podsumowanie tego punktu.

2.4.1 Niespdjne migawki

Przez analogie do baz danych, zbiér stanéw t-obiektéw nalezacych do read-setu (odczytywa-
nych przez transakcje), okreslany wczes$niej jako obraz stanu systemu przez nig postrzegany
nazywany bedzie dalej migawkq (ang. snapshot, view).

Migawka moze odpowiada¢ spéjnemu stanowi systemu, co bedzie pozadang cecha imple-
mentacji TM. Moze jednak tez odpowiadaé stanowi niespéjnemu. Pewne specyficzne spo-
soby implementowania systeméw TM moga dopuszczaé odczytanie niespdjnej migawki i dal-
sze wykonanie transakcji na jej podstawie, a sprawdzenie sp6jnosci realizowaé beda dopiero
w momencie zatwierdzania. Dotyczy¢ to moze systeméw optymistycznych, wykorzystujacych
undo-logi (in-place updates, co moze przyczyniaé sie do wiekszego prawdopodobieristwa od-
czytania niesp6jnosci) lub redo-logi (commit-time updates) i nie sprawdzajace sp6jnosci mi-
gawki bezposrednio po odczycie stanu kazdego t-obiektu.

Konsekwencje odczytania niespojnej migawki mogg by¢ rézne. Oczywiscie jezeli migawka
nie przejdzie weryfikacji sp6jnoSci podczas zatwierdzania transakcji, transakcja zostanie wy-
cofana i ponowiona. Niesp6jno$¢ nigdy nie wptynie zatem na dalsze (,poza transakcyjne”)
przetwarzanie. Moze jednak wplynaé na sposéb wykonania kodu transakcyjnego. Dwa pod-
stawowe problemy, ktére moga wtedy wystapi¢ podaje [21]:

1. Odczytanie stanu niespéjnego moze wplynaé na spetnialno$¢ warunku zakoriczenia pe-
tli, potencjalnie prowadzac do powstania transakcji pasozytniczych (ang. parasitic trans-
actions), ,zawieszajacych si¢” na wykonaniu petli nieskoriczonych i nigdy nie prébuja-
cych zatwierdzi¢ zmian. Jezeli weryfikacja sp6jnosci migawki odbywa sie wlasnie w mo-
mencie zatwierdzania, postep przetwarzania watku, ktéry taka transakcje wykonuje jest
nieosiggalny. W takiej sytuacji pozostaje jedynie liczy¢ na zachowanie przez system wla-
snoSci wait-freedom, a wiec na to, ze blokada jednego watku nie spowoduje zablokowa-
nia innych.

2. Jezeli niesp6jnos¢ odczytanych danych dotyczy wskaznikéw, moze to doprowadzi¢ do
prob wykonania nielegalnych dostepéw do pamieci. Programista z reguly nie bedzie
mie¢ podstaw by sadzi¢, ze taka anomalia jest w ogdle mozliwa (np. czytajac warto$c 2-
bajtowa nie bedzie podejrzewat, ze pierwszy bajt pochodzi sprzed modyfikacji, a drugi —
nie), zatem najprawdopodobniej nie zabezpieczy transakcji w odpowiedni sposéb (np.
poprzez obstuge odpowiednich wyjatkéw). W skrajnym przypadku sytuacja taka moze
doprowadzi¢ do awaryjnego zakoriczenia procesu wykonywanego w systemie wielo-
procesorowym lub awarii fail-stop, a nawet bizantyjskiej wezla systemu rozproszonego
(w przypadku ktérej wezet kontynuuje przetwarzanie, jednak w spos6b niezgodny z jego
specyfikacja, a wiec bledny).

Autorzy [21] argumentuja, Ze podstawowg przyczyna, dla ktorej we wczesnych implementa-
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cjach (np. WSTM) nie proébowano rozwigzac¢ tego problemu (oczywiScie poza brakiem swia-
domo$ci jego istnienia) jest koszt sprawdzania spéjnoéci migawki po kazdym odczycie. Kwe-
stie te prébowano zatem rozwigzywaé w inny sposéb. Problem petli nieskoriczonych elimi-
nowany byl poprzez sprawdzanie sp6jnosci migawki co pewien czas lub pewna liczbe krokéw
przetwarzania transakcji, jednak nadal w trakcie jej wykonywania. Problem nielegalnych od-
wotan do pamieci mialby zosta¢ rozwiazany poprzez modyfikacje Srodowiska uruchomienio-
wego, w ktérym pewne pulapki reagujace na wystgpienie bledu zanim jego efekty spowoduja
awaryjne zakonczenie procesu miatyby w ramach takiej reakcji wymusza¢ wycofanie i po-
wtérne wykonanie biezacej transakcji (forcible rollback). Jest jasne ze oba te rozwigzania jako
(przynajmniej potencjalnie) kosztowne mogtyby doprowadzi¢ do sytuacji, w ktérej przetwa-
rzanie réwnolegte byloby nieoplacalne (lepsza wydajnosé uzyskiwatoby sie rozwigzujac pro-
blem przy uzyciu algorytmu sekwencyjnego i to potencjalnie niezaleznie od liczby watkéw
w przetwarzaniu réwnolegtym).

Nieco bardziej aktualnymi rozwigzaniami sg: stosowanie algorytméw pozwalajacych ni-
skim kosztem sprawdzac¢ spéjnosé¢ migawki przy okazji kazdego odczytu pamieci wspoéldzie-
lonej (wktad TL2 w rozw6j TM) lub stosowanie algorytmoéw pesymistycznych, w ktérych na-
turze lezy brak mozliwosci odczytania niespojnej migawki (tak jak w SVA).

2.4.2 Problem operacji niewycofywalnych

Operacje niewycofywalne (ang. irrevocable operations) beda stanowity problem dla systemoéw
TM, w ktérych badz to na zyczenie programisty, badZ w wyniku wystapienia konfliktéw wy-
magane bedzie powt6rzenie wykonania transakcji. Oczywiscie by ponowi¢ wykonanie trzeba
wcze$niej wycofa¢ wprowadzone zmiany. Transakcja moze jednak przedtem wykonywaé ope-
racje, ktérych wycofac¢ sie nie da. Przyktadami takich operacji bedgq wywotania procedur sys-
temu operacyjnego, operacje wejscia-wyjscia, a pewnym szczeg6lnym przypadkiem bedaq te
operacje, ktére modyfikujq stan pamieci prywatnej watku lub wezla (z racji stosunkowo prost-
szych rozwigzan w zakresie radzenia sobie z tym problemem, np. definiowania transakc;ji jako
procedur lub funkcji przeznaczonych do wykonania niepodzielnego dalsza cze$¢ tego punktu
dotyczy¢ bedzie dwdch pierwszych grup).

Pojawity sie r6zne rozwigzania tego problemu. Z jednej strony system TM moze catkowicie
zabroni¢ uzywania operacji niewycofywalnych wewnatrz transakcji. Operacje takie moga tez
by¢ buforowane do momentu uzyskania pewnosci, ze transakcja zatwierdzila zmiany (o ile
tylko nie sg potrzebne do wykonania odczytéw). Inne systemy moga pozwala¢ na definiowa-
nie wprost transakcji wykonujacych takie operacje i z racji tego przeznaczonych do wykona-
nia sekwencyjnego wzgledem kazdej innej transakcji pojawiajacej sie w systemie. Wreszcie
mozna uzy¢ systeméw TM, w ktérych transakcje nigdy nie sa wycofywane (np. systeméw pe-
symistycznych bez wsparcia dla funkcji non-forcible rollback).

Krotkie zestawienie podej$¢ do radzenia sobie m.in. z operacjami niewycofywalnymi, ra-
zem z przykltadami systemow TM przedstawia [61].
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2.4.3 Interakcja kodu nietransakcyjnego z STM

Bez watpienia nawet przy stosowaniu w aplikacji systemu pamieci transakcyjnej klasy state-
of-the-art z r6znych wzgledéw potrzebne moze by¢ taczenie kodu wykorzystujacego transak-
cje z kodem uzywajacym innych, bardziej standardowych mechanizméw synchronizacji, np.
zamkow. Przyczynami moga by¢ m.in. wykorzystanie w aplikacji kodu, ktéry zostat stworzony
bez uzycia transakcji (np. biblioteki kodu) lub brak potrzeby, czy tez zasadnosci (np. w przy-
padku bardzo krétkich sekcji krytycznych) stosowania transakcji w okreslonych fragmentach
programu.

Analiza anomalii powstajacych przy taczeniu kodu wykorzystujacego transakcje z kodem
uzywajacym zamkoéw w celu synchronizacji dostepu do danych dostepna jest w [65]. Auto-
rzy publikacji dokonuja jej przy okreslonych zatozeniach i wylacznie dla wieloprocesorowych
pamieci transakcyjnych, jednak bez watpienia co najmniej jeden problem, mozliwo$¢ wysta-
pienia zakleszczenia, bedzie takze udziatem systemo6w rozproszonych.

Volos i wspoétautorzy zakladaja, ze w stosie mechanizméw synchronizacji transakcje znaj-
dujg sie pod zamkami. Zazwyczaj zamki skojarzone z t-obiektami wykorzystywane sg przez
systemy TM, a rola ich samych jako t-obiektéw jest pomijana. W tym przypadku jednak za-
klada sie, ze zamek (raczej bedacy t-obiektem niz skojarzony z t-obiektem) jest struktura da-
nych przechowywang w pamieci wspoétdzielonej i jako taka podlega mechanizmom TM. Po-
dejscie to mogtoby sugerowac, ze pamieciami transakcyjnymi branymi przez autoréw pod
uwage sa HTM, jednak dla STM rozwazania te tez bedq wazne. Dla kazdej patologii autorzy
precyzuja tez charakterystyke systeméw TM, ktérych takie patologie dotycza.

Zakleszczenia (dla systemow z wczesnym zarzgdzaniem wersjami, wczesnym wykrywaniem
konfliktéw i regulg arbitrazu, wedlug ktérej transakcja zadajaca konfliktowego dostepu jako
druga zostaje op6zniona do czasu zatwierdzenia zmian przez pierwsza). Gdy w systemie ce-
chujacym sie silng atomowo$cia, wewnatrz transakcji nastapi préba pozyskania zamka (np.
w wyniku wywotania procedury z biblioteki kodu) moze doj$¢ do nastepujgcego scenariusza:
watek T, zamyka zamek. Réwnolegle watek T, rozpoczyna transakcje, w ktérej jedng z pierw-
szych operacji jest zamkniecie tego samego zamka. Poniewaz ze wzgledu na silng atomowo$¢
zamkniecie zamka przez watek T, objete jest mini-transakcja, dochodzi do konfliktu. Trans-
akcja wykonywana przez T; zostaje op6Zniona do momentu az watek T, zakoriczy zamykanie
zamku. Po takim rozwigzaniu konfliktu transakcja sama sprébuje zamknaé zamek, co sie jej
nie udaje (zostaje zablokowana). Musi poczeka¢ na otwarcie go przez watek T,. Jednak watek
T» nigdy nie bedzie mdégt otworzy¢ zamka. Jego kolejna mini-transakcja — otwierajgca zamek
- znajdzie sie w konflikcie z transakcja watku T;, a ze wzgledu na regute arbitrazu bedzie mu-
siala czeka¢ az watek T; ja zakoriczy. Jednak watek T nie moze zakoniczy¢ transakcji dopoki
nie zamknie zamka. Dochodzi do zakleszczenia.

Livelocki (dla systeméw z silng atomowoS$cia, w ktorych transakcja zatwierdzajaca zmiany
wygrywa z inna, konfliktowa, ktéra dopiero realizuje dostep do obiektu). Jezeli procedura
zamkniecia zamka jest implementowana w oparciu o aktywne czekanie (ang. busy waiting),
podczas ktérego ciagle sprawdza stan struktury wspoétdzielonej, do livelocku doprowadzi na-
stepujacy scenariusz: watek T; skutecznie zamyka zamek. Watek T, prébuje zamkna¢ zamek,
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Rysunek 2.18: Przyktad powstania zakleszczenia podczas interakcji zamkow z transakcjami
w systemie z wczesnym zarzadzaniem wersjami i wczesnym wykrywaniem konfliktéw. Opra-
cowanie wtasne na podstawie: [65].

jednak (ze wzgledu na operacje watku T; sprzed chwili) rozpoczyna aktywne czekanie. Watek
T; rozpoczyna dluga transakcje, w ktérej Srodku znajduje sie instrukcja otwarcia zamka. Ze
wzgledu na silng atomowo$¢ kazda préba dostepu do zamka w celu jego zamkniecia (przez
watek T») bedzie objeta mini-transakcja. Czeste zatwierdzenia tej transakcji spowoduja kaz-
dorazowo wycofanie transakcji watku T; zwalniajgcej zamek ze wzgledu na wykrycie konfliktu
(T, czyta strukture danych zamka, Ty prébuje ja zapisac). Pomimo iz nie dochodzi do zaklesz-
czenia, zaden z watkéw nie jest w stanie osiagnac postepu w przetwarzaniu.

éL.spinlock() étl:start() éL.unlock() ity:commit()

|
Ts f
A
Konflikt ze wzgledu na zmienng L

wykryty pézno, tj. przy trzeciej
\ probie zamkniecia zamka przez T,:
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T, |—| | | | l_ wycofana, a T, nadal bedzie prébowat
zamkng¢ zamek. Sytuacja bedzie
W powtarza¢ sie w nieskonczonos¢.

Rysunek 2.19: Przyktad powstania livelocku podczas interakcji zamkoéw z transakcjami w sys-
temie zapewniajgcym silng atomowo$é. Opracowanie wiasne na podstawie: [65].

Early release (dla system6éw z wczesnym zarzadzaniem wersjami, cechujacych sie staba ato-
mowoscig). By zmniejszy¢ zestaw potencjalnych przyczyn konfliktu, programista wykorzystu-
jacy TM moze jawnie okredli¢ moment, w ktoérym transakcja przestaje wykorzystywac okre-
Slony t-obiekt. Takie wczesne zwolnienie t-obiektu oznaczac bedzie w praktyce wylaczenie go
z read- lub write-setu transakcji, obserwowane z perspektywy innych watkéw. W tej sytuacji
nie bedzie on moégt by¢ przyczyna konfliktu, w ktérym omawiana transakcja uczestniczy.

Podrecznikowym przyktadem wykorzystania wczesnego zwalniania jest transakcja modyfi-
kujaca wybrany element listy jednokierunkowej [31]. Przej$cie do nastepnego elementu w po-
szukiwaniu tego, ktérego warto§¢ ma zosta¢ zmodyfikowana sprawia, ze zadna péZniejsza
(w tym: zatwierdzona przed uaktualnieniem warto$ci) modyfikacja biezacego, nawet zwig-
zana ze strukturg listy, nie wptynie juz na wynik transakcji. Nie powinna wiec by¢ przyczyna
konfliktu wykrytego przez ktérgkolwiek ze stron.

W przypadku prezentowanym w [65] przedwczesne wylaczenie t-obiektu z write-setu moze
doprowadzi¢ do nastepujacej patologii: watek Ty zamyka zamek po czym rozpoczyna trans-
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akcje. W jej trakcie bedzie ten zamek otwieral i bedzie to ostatnie odwotanie do zwigzanej
z nim struktury danych - zostanie ona wcze$nie zwolniona. Réwnocze$nie z watkiem T; wa-
tek T, probuje zamknaé zamek. Udaje mu sie to dopiero gdy watek T; zwalnia go jeszcze
przed zatwierdzeniem transakcji i wylacza z write-setu. Transakcja watku T; moze jednak
jeszcze zosta¢ wycofana. Wéwczas watek Ty po zamknieciu zamka nie tylko bedzie obserwo-
wal niespojnosci bedace skutkiem wycofywania zmian, ale straci tez wylacznos¢ na dostep do
sekcji krytycznej. Stanie sie tak, poniewaz transakcja watku T rozpocznie ponowne wykona-
nie w przeSwiadczeniu, Ze to ona zamknela zamek.

iL.lock() ityistart() iti:release(L) itiiretry()  iti:commit()
T |—| F— —
i 4 Transakcja t; rozpoczyna
;L.:unlock() N__ kolejna prébe wykonania
L lock() i w przeswiadczeniu, ze zamkneta
: H zamek, co jest nieprawdj.
|- - === AN
T2 lil_ _________ [ LI

§L.unlock()

Rysunek 2.20: Przyktad naruszenia warunku bezpieczenstwa wzajemnego wykluczania
w systemie zapewniajacym stabg atomowos¢ i wykorzystujacym wczesne zwalnianie. Opra-
cowanie wtasne na podstawie: [65].

Zamkniecie zamka pozbawione efektu (ang. invisible locking) (dla systeméw z p6Znym za-
rzadzaniem wersjami, cechujgcych sie stabg atomowoscia). Jezeli transakcja w systemie z p6z-
nym wersjonowaniem zamknie zamek, zmiana ta nie bedzie widoczna do momentu jej za-
twierdzenia. Przy slabej atomowosci oznacza to, ze po zamknieciu zamka transakcja bedzie
narazona na wspo6ibiezny dostep do pamieci wspétdzielonej razem z kodem nietransakcyj-
nym, ktéry sam zamknal zamek, nie mogac zaobserwowac zbuforowanej przez transakcje
zmiany.

Trudno méwi¢ o jednym dobrym rozwigzaniu wspomnianych probleméw. Poniewaz do-
tycza one systemow o réznych cechach, dobranie takiego, ktéry bylby na wszystkie odporny
ograniczatoby skrajnie mozliwo$ci dokonania wyboréw projektowych. To z kolei mogloby ne-
gatywnie odbi¢ sie na wydajnosci przetwarzania, bowiem pozostate mozliwosci nie musza
by¢ w konkretnym zastosowaniu korzystne wydajno$ciowo.

Tablica 2.1: Patologie interakcji zamkdw z pamigcig transakcyjng w zaleznosci od rozwigzan przyjetych w ra-
mach jej implementacji. Za: [65].

Zarzadzanie wersjami | Wykrywanie konfliktéw .
— — AtomowoSs¢
Wczesne Pbozne Wczesne Pbozne
Zakleszczenia tak nie tak nie silna
Livelocki tak tak tak tak silna
Problem zwigzany z wczesnym tak nie tak tak slaba
zwalnianiem
Zamkniecie zamka bez efektu nie tak tak tak staba

W celu rozwigzania problemu interakcji dw6ch wspomnianych mechanizméw sterowania
wspo6tbiezno$cig [65] wprowadza specjalng implementacje zamkow, TxLocks, w ktérej przy-
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kladowo mozliwe jest wylaczenie fragmentéw kodu objetego transakcja spod nadzoru TM
(jezeli tylko sama pamiec transakcyjna daje taka mozliwo$¢). W systemach z p6Zznym zarza-
dzaniem wersjami pozwoli to na pominiecie buforowania zmian przy wykonywaniu operacji
na zamkach i w efekcie na unikniecie zamykania zamkéw bez widocznego efektu.

Jak wspomniano wcze$niej, podejscie, w ktérym zaklada sie, ze zamki to struktury da-
nych, do ktérych dostepy realizowane sg za posrednictwem TM, jest podejsciem charakte-
rystycznym dla sprzetowych pamieci transakcyjnych, ktére nie beda wykorzystywane w tym
raporcie. Bez watpienia jednak podobne (jezeli nie te same) problemy dotyczy¢ beda im-
plementacji STM bazujacych na tych samych zamkach, do ktérych dostep ma programista
(ang. lock-based STMs) lub wykorzystujacych wlasny mechanizm blokowania zasob6w. Dos¢
wspomnie¢ o problemie kolejno$ci zamykania zamkéw dla sekcji krytycznych tworzonych na
wlasny uzytek w pierwszym przypadku i brak zachowania wtasnosci bezpieczeristwa w dru-
gim. By wyeliminowa¢ te problemy, na potrzeby niniejszym raporcie zakltada¢ bedziemy, ze
przygotowujacy programy wzorcowe programista aplikacji rozproszonych uzywac bedzie albo
transakcji, albo zamkoéw, jednak nigdy obu naraz (w szczeg6lnosci: w odniesieniu do tego sa-
mego obiektu wspétdzielonego). Ograniczone tez zostang odwotania do procedur pochodza-
cych z zewnetrznych bibliotek kodu, a zwtaszcza tych, ktére nie dostarczajac badanych me-
chanizméw sterowania wspétbieznosciag implementuja algorytmy réwnolegte i rozproszone
(te bowiem mogg by¢ podejrzewane o wykorzystywanie wtasnych mechanizméw sterowania
wspolibieznoscia).

2.4.4 Prywatyzacja wspotdzielonych struktur danych a transakcje

Prywatyzacja (ang. privatization) nastepuje wtedy gdy watek prébuje na pewien czas zawtasz-
czy¢ wspéldzielong strukture danych, po to by méc operowaé na niej w sposéb wytaczny. Po-
dobnie umozliwienie innym watkom korzystania z tej struktury — jej zwrot do puli zasobéw
wspoldzielonych nazywany bedzie publikacja (ang. publication). W systemie TM prywaty-
zacja moze mie¢ duze znaczenie z dwéch powodoéw. Po pierwsze watki bedg mogly chcie¢
sprywatyzowac strukture danych by operowac na niej w sposéb wytaczny unikajac w ten spo-
sOb narzutéw zwigzanych z transakcyjnym dostepem do danych. Bedzie tak zwlaszcza jezeli
watek wie, ze sprywatyzowanie nie op6Zni przetwarzania, bo 1) istnieje mate prawdopodo-
bieristwo, Zze inny watek bedzie chciat wspotbieznie korzystaé ze struktury lub tez 2) istnieje
duze prawdopodobieristwo, ze wspétbiezne korzystanie ze struktury zakoriczy sie powsta-
niem konfliktu, ktérego rozwigzanie moze okazac sie kosztowne. Po drugie, jezeli prywaty-
zacja miataby odbywac sie np. poprzez zastgpienie wskaznika na strukture pewng wartoscia
wyrézniong (np. NULL), transakcja, jako dostepna od reki w systemie TM wydaje sie najprost-
szym sposobem podmiany takiego wskaznika.

Ogo6lnikowy przyktad historii wykonania, w ktérej wymagane jest zapewnienie bezpieczen-
stwa prywatyzacji (ang. privatization safety) podaje [31, str. 136]. Dokladny przyktad opraco-
wany na jego podstawie przedstawia rysunek 2.21. Dotyczy on systeméw optymistycznych,
ktére nie sprawdzaja sp6jnosci catej migawki w momencie wykonywania transakcyjnego od-
czytu (cho¢ mogg sprawdzac przynalezno$¢ do niej aktualnie odczytywanego elementu).

Problem jest powazny poniewaz stwarza mozliwo§¢ postrzegania przez transakcje stanu
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niesp6jnego nawet w systemie, ktéry (w kazdych innych okoliczno$ciach) bedzie przed taka
anomalig zabezpieczony. Przyktadowo historia ujeta na rysunku 2.21 jest mozliwa do osig-
gniecia w systemach dziatajacych na bazie algorytmu TL2.

W [70] pojawia sie wzmianka o mechanizmie zapewniania bezpieczefistwa prywatyzacji,
ktérego autorstwo przypisywane jest w [31] Hudsonowi — algorytmie wyttumiania (ang. quie-
scence). Zmienna globalna przechowuje w nim numer epoki, inkrementowany w momencie
rozpoczecia kazdej transakcji. W zatozeniu algorytm ten mial zapobiega¢ anomaliom wyni-
klym z przedwczesnego zwalniania pamieci przydzielonej t-obiektowi. Jezeli dziatoby sie to
zaraz po zakonczeniu transakcji prywatyzujacej obiekt a zwolniona pamie¢ byta natychmiast
alokowana, istniatoby ryzyko, ze inna wspétbiezna transakcja moze postrzega¢ niespéjnosci
wynikte z uzytkowania Swiezo zaalokowanego obszaru pamieci (nie zdawataby sobie sprawy
Z tego, ze w obszarze tym nie ma juz t-obiektu). Moment zakoriczenia zwalniania nalezy wiec
op6zni¢ do chwili, w ktérej numer epoki zapamietany w momencie zadania zwolnienia pa-
mieci bedzie nizszy niz aktualne numery epok wszystkich watkéw.

OczywiScie z racji ograniczonej wspo6tbieznosci problem nie dotyczy pesymistycznych al-
gorytmé6w TM wykonujacych transakcje sekwencyjnie.

Zapewnienie bezpieczenistwa prywatyzacji danych bedzie, jak widaé¢, kosztownym zada-
niem (wprowadzane zostajg dodatkowe oczekiwania oraz czesto zapisywana globalna zmienna,
ktéra moze stac sie Zrodlem waskich gardet). Stanie sie ono jednym z elementéw dyskusji nad
wydajnoscig pamieci transakcyjnych przedstawionej w punkcie 2.5.1.

2.4.5 Btedne wykorzystanie wczesnego zwalniania obiektéw

Wczesne wylaczane t-obiektu z read- lub write-setu, czyli takie ktére nastepuje jeszcze przed
zatwierdzeniem transakcji to mechanizm, ktéry moze poméc w zredukowaniu liczby kon-
fliktéw, a tym samym w zwiekszeniu wydajnoSci przetwarzania poprzez zredukowanie liczby
spowodowanych nimi wycofan.

W [31] znaleZ¢ mozna przykltad wykorzystania tej mozliwos$ci systemu TM, ktérego po-
prawnos$¢ jest uwarunkowana znajomoscig semantyki t-obiektéw i operacji, ktére system w da-
nej chwili moze na nich wykonywac.

Zat6zmy, ze mamy do dyspozycji liste linkowang elementéw - liczb, posortowang rosngco.
Wykonywane mogg by¢ na niej dwie operacje: wyszukanie okre§lonego elementu i wstawie-
nie nowego. Przy transakcyjnym wyszukiwaniu elementu, ktéry znajduje sie przy koricu listy
nie ma potrzeby utrzymywania jej poczatkowych elementéw w read-secie. Druga transak-
cja moze wykonac operacje wstawienia elementu gdzies$ na poczatku listy i nie spowoduje to
konfliktu.

Z drugiej strony, gdyby byla takze dostepna operacja usuniecia wszystkich elementéw wiek-
szych niz x, wykorzystanie wczesnego zwalniania poczatku listy mogtoby doprowadzié do
nastepujacej anomalii: podczas gdy jeden z watkéw caty czas przeglada koniec listy, drugi
ucina ja, pozostawiajac jedynie kilka pierwszych elementéw. Transakcja ucinajaca moze za-
koniczy¢ sie jako pierwsza nawet jezeli transakcja przeszukujaca jako pierwsza sie rozpoczeta.
Konflikt pomiedzy odczytaniem nowego ostatniego elementu listy przez transakcje przeszu-
kujaca a jego modyfikacja przez transakcje ucinajaca nie zostanie wykryty, poniewaz gdy taki
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element jest modyfikowany, transakcja przeszukujgca nie ma go juz w read-secie. Po zakon-
czeniu transakcji ucinajacej kod nietransakcyjny moze zaczaé¢ zwalnia¢ pamieé przypisang
odcietym elementom wspétbieznie z dalszym przeszukiwaniem listy.

Jak wida¢, przedstawiony tu problem jest blisko zwigzany z prywatyzacja. Nalezy jednak
zwrdcié uwage na to, ze nie wystapilby gdyby nie uzycie wczesnego zwalniania.

Dla odmiany wczesne zwalnianie t-obiektéw bedzie kluczowym elementem pesymistycz-
nego algorytmu SVA. W sytuacji gdy konfliktowe transakcje sa wykonywane sekwencyjnie,
zredukowanie liczby konfliktéw bedzie miato kluczowe znaczenie dla wydajnosci. Przyspie-
szy bowiem rozpoczecie wykonania drugiej z konfliktowych transakcji. Dodatkowo wczesne
zwalnianie t-obiektu na zadanie (w przeciwienistwie do tego po osiagnieciu supremum) be-
dzie wyjatkowo przydatne w sytuacji, gdy supremum liczby dostepéw nie da sie ustali¢ a
prioriw ogole (w praktyce bedzie ono réwne nieskoriczonos$ci), lub gdy jego wartosc¢ zalezy od
spetnienia, badZ nie, pewnego warunku. Wczesne zwalnianie daje sie tez w sposéb trywialny
zaimplementowa¢ (chocby pod postacia procedury release (t-object) API transakcyjnego)
symulujac wielokrotny dostep do obiektu podczas pojedynczego wywotania zdalnej metody.

W SVA transakcja moze odczytywaé zmiany niezatwierdzone, ale nie moze zatwierdzaé
wlasnych zmian w oparciu o takie odczyty. Ceng za mozliwo$¢ wczesnego zwalniania obiek-
tow bedzie zatem w przypadku tego algorytmu ryzyko powstania kaskadowych wycofan, wy-
zwalanych przez pojedyncze wycofanie realizowane na zadanie programisty (non-forcible rol-
Iback).

2.4.6 Kryteria poprawnosci implementacji systemu TM

Majac na uwadze te z wymienionych probleméw poprawno$ciowych, ktére nie dotyczg inte-
rakcji pamieci transakcyjnej z innymi elementami systemu (w zasadzie bedzie to tylko pro-
blem radzenia sobie z niesp6jnoscig migawek), nalezy wprowadzi¢ formalne kryterium po-
prawnoS$ci implementacji TM — przezroczystosé¢ (ang. opacity).

Autorzy tego kryterium argumentujg w [25], Ze do okreSlenia kiedy implementacja TM
jest poprawna, nie wystarczajg standardowe kryteria poprawnosci, takie jak linearyzacja [35]
(ang. linearizability), uszeregowalnos¢ [37] (ang. serializability, 1-copy serializability dla syste-
moéw rozproszonych [7]), globalna atomowosé [66] (ang. global atomicity), Sciste szeregowanie
[10] (ang. rigorous scheduling), czy odzyskiwalnos¢ [29] (ang. recoverability) ani jakakolwiek
ich kombinacja. Stad potrzeba wprowadzenia kryterium specyficznego dla pamieci transak-
cyjnych.

Formalne ujecie kryterium mozna znalezé w [25, 26]. Na potrzeby tego raportu zostanie
przedstawiona jedynie jego interpretacja. Implementacja TM jest przezroczysta jezeli [53,
punkt 4.1.2]:

1. z perspektywy kazdego watku zmiany do pamieci wspétdzielonej wprowadzane sg tak
jakby transakcje byly wykonywane sekwencyjnie (serializability),

2. takie sekwencyjne wykonanie zachowuje porzadek, ktéry miatby wynika¢ z rozmiesz-
czenia transakcji w czasie rzeczywistym (w oparciu np. o momenty ich zatwierdzenia)
(preserving real-time order),
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3. zadna inna transakcja nie obserwuje modyfikacji wprowadzanych do pamieci przez trans-
akcje bedaca w trakcie wykonania, transakcje, ktéra zakorniczyta wykonanie, ale dopiero
oczekuje na mozliwo$¢ zatwierdzenia zmian, ani przez transakcje wycofang (no incon-
sistent views).

Mozna by pokusic¢ sie o stwierdzenie, ze konflikt jest relacja binarna, tj. ze konflikt spro-
wadza sie do tego, ze dwie transakcje pozostaja ze sobg w konflikcie ze wzgledu na okreslony
t-obiekt. Oczywiscie z powodu jednego t-obiektu w konflikcie moze pozostawaé wiecej trans-
akcji, jednak ten uproszczony wariant postuzy tutaj do okreslenia zjawiska, ktéremu naleza-
loby zapobiega¢ projektujac system TM. W sytuacji gdy transakcja t; pozostaje w konflikcie
Z t, ze wzgledu na obiekt x, t z t3 ze wzgledu na obiekt y i t3 z t; ze wzgledu na obiekt
z, moze sie zdarzy¢, ze dla niskiej jakoSci reguty arbitrazu kazda z transakcji przegra co naj-
mniej raz i w efekcie wszystkie zostang wycofane. Dobra regula arbitrazu pozwoli za$ jednej
z nich zatwierdzi¢ zmiany. Stad potrzeba okreslenia warunku postepu przetwarzania w syste-
mie TM.

Autorzy [53] i [61] wykorzystujg w tym celu silny warunek postepu (ang. strong progressive-
ness), ktéry podchodzi do problemu w nieco inny, uproszczony sposéb. Znowu, podczas gdy
formalne ujecie kryterium bedzie mozna znaleZ¢ w [25], na potrzeby tego raportu zostanie
przedstawiona jego interpretacja z [53]. Implementacja TM spelnia silny warunek postepu
jezeli:

1. ze zbioru wspétbieznych transakcji, ktére nie znajduja sie w konflikcie wszystkie za-
twierdzaja swoje zmiany,

2. ze zbioru wspétbieznych transakcji, ktére znajduja sie w konflikcie ze wzgledu na poje-
dynczy t-obiekt, co najmniej jedna zatwierdzi swoje zmiany.

W tym miejscu nalezy zaznaczy¢, ze strong progressiveness jest najsilniejszym z mozliwych
warunkéw postepu dla TM. W kontek$cie wieloprocesorowych systeméw TM uzywane sg nie-
kiedy takze inne warunki, np. lock freedom, wait freedom czy obstruction freedom [34, punkt
3.7]

2.5 Problemy wydajnosciowe systemdw pamieci transakcyjne;

Pomijajac argument na rzecz pamieci transakcyjnych, gloszacy, ze maja stuzy¢ one uprosz-
czeniu programowania aplikacji wspoélbieznych, mozna wskazaé sytuacje, w ktorej wysitek
wkladany w ich rozwdj jest sztuka dla sztuki. Jezeli bowiem okazaloby sie, ze zyski wyni-
kajace ze wspotbieznego wykonania transakcji (jezeli pozwala na to brak konfliktéw) sa kon-
sumowane przez narzuty czasowe powstajace przy wykonaniu dodatkowych operacji zabez-
pieczajacych kazdy dostep i przy zatwierdzaniu zmian, stosowanie TM w praktyce byloby
nieoptacalne. Nawet jezeli wzig¢ pod uwage argumenty za stosowaniem pamieci transak-
cyjnych w celu uproszczenia programowania, aspekt wydajno$ciowy jest nie do pominiecia
(cho¢ moze bez stawiania tak wyrazZnej granicy oplacalnosci — w sytuacji gdy rozwazamy tylko
wydajnos¢, algorytm bazujacy na kazdej dobrej implementacji TM powinien, wykorzystujac
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kilka watkéw, dziata¢ szybciej niz algorytm sekwencyjny, a w sytuacji gdy bierzemy pod uwage
takze ulatwianie programowania — zwyczajnie im szybciej tym lepiej).

Wydaje sie nieprawdopodobne, by narzut czasowy na kazdg instrukcje dostepu do pamieci,
wycofywanie calych transakcji w przypadku wykrycia konfliktu i kosztowne oraz wykonywane
wielokrotnie procedury weryfikacji spéjnosci odczytywanego obrazu mogty by¢ elementami
systemu konkurujacego z rozwigzaniami sekwencyjnymi (jezeli tylko w pierwszym przypadku
liczba watkéw jest mata) i bazujacymi na wzajemnym wykluczaniu (jezeli nie jest).

Wyniki badan wydajnosciowych [21, 30, 53] zdaja sie jednak zaprzecza¢ temu podejrzeniu.
Wsréd czynnikéw majacych wplyw na taki stan rzeczy mozna wymienic:

1. optymalizacje systeméw pod katem redukcji kosztéw zapewnienia spdjnosci odczyty-
wanego obrazu (jak w przypadku TL2),

2. buforowanie zmian dokonywanych przez transakcje i ich péZniejsze grupowe wdraza-
nie (pdzne zarzadzanie wersjami w WSTM, TL2 i TFA), ktére redukuje przedziat czasu
rzeczywistego, w ktérym pamie¢ wspétdzielona znajduje sie w stanie niespéjnym,

3. zmiane podej$cia na pesymistyczne z wykonywaniem transakcji sekwencyjnie (razem
z mozliwymi optymalizacjami takiego podej$cia) w §rodowisku, w ktérym wystepuje
wysoki poziom wspétzawodnictwa w dostepie do zasobéw wspétdzielonych,

4. rezygnacje z transakcyjnego dostepu do wspétdzielonych obszaréw pamieci tam, gdzie
nie jest to konieczne (por. punkt 2.4.3, 2.5.1, podejscie z reczng instrumentacja kodu
transakcyjnego i 2.4.4),

5. rezygnacje z kosztownych algorytméw zapobiegania anomaliom, jezeli nie ma powo-
dow sadzic, ze wystapia (por. punkt 2.5.1, koszt zapewnienia bezpieczenstwa prywaty-
zacji).

2.5.1 Przyktady probleméw

Rozsadnym krokiem nastepujacym po zaproponowaniu na tyle zaawansowanych, ze dobrych
wydajnosciowo algorytméw TM jest préba optymalizacji systeméw wykorzystujgcych trans-
akcje w zakresie kwestii, ktore z algorytmami nie sg bezpos$rednio zwigzane. Prébe taka po-
dejmuje [70].

Yoo et al. badaja w oparciu o zestaw aplikacji wzorcowych wydajno$¢ pamieci transakcyj-
nej McRT-STM, optymistycznej, sprawdzajacej spojno$¢ odczytywanego obrazu dopiero pod-
czas zatwierdzania transakcji i wykorzystujacej wczesne zarzadzanie wersjami. Prébuja tez
rozszerzy¢ funkcjonalno$¢ systemu o dodatkowe mechanizmy, ktére kosztem zwiekszonego
wysitku programistéw-uzytkownikéw TM mogtyby pozwoli¢ na zwigekszenie wydajnosci prze-
twarzania (jak cho¢by opisywane dalej reczne oznaczanie transakcji prywatyzujacych dane).
MCcRT-STM jest systemem TM, ktéry pozwala zar6wno na automatyczng jak i reczng instru-
mentacje kodu transakcyjnego.

Falszywe konflikty. Specyficzna architektura pamieci podrecznej oraz systemu pamieci trans-
akcyjnej moze zwieksza¢ ryzyko wystapienia konfliktéw, ktérych mozna by uniknaé, gdyby
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tylko t-obiekty mialy mniejsze rozmiary. Pary odczyt-zapis lub zapis-zapis moga dotyczy¢
bowiem dwoch, niezaleznych od siebie czesci t-obiektu. W McRT-STM t-obiektem jest linia
pamieci podreczne;j.

Architektura, w ktérej watki maja swobodny dostep do pamieci wspétdzielonej (w przeci-
wienstwie np. do obiektéw wspétdzielonych w systemie rozproszonym) i aplikacje, w ktérych
watki korzystaja z duzych ilosci pamieci operacyjnej to czynniki mogace razem prowadzi¢ do
sytuacji, gdy niektére obszary pamieci wspétdzielonej wykorzystywane sa w sposéb wytaczny,
niektére za$s sg faktycznie wspotdzielone. Falszywe konflikty mogg sie zatem ograniczac¢ wy-
Iacznie do przestrzeni wspotdzielonej, ale moga tez wystepowac pomiedzy dostepami do niej
i do zasob6w sprywatyzowanych przez watek. Wystepowanie tych anomalii nie jest niczym
nadzwyczajnym i jezeli system TM zaklada stalg wielko§¢ t-obiektu, nie da sie ich wyelimino-
wac. Autorzy wprowadzajg jednak takze trzeci typ: konflikty w wyniku fatszywego wspotdzie-
lenia. McRT-STM jest systemem o architekturze podobnej do WSTM, co oznacza, Ze adresy
grupowane beda w rekordy wtasnosci, pelniace na potrzeby TM role t-obiektéw, tj. bedace
jednostka na poziomie ktérej wykrywane sa konflikty (pomimo, ze dostep transakcyjny doty-
czy zawsze pojedynczego adresu).

Ideg optymalizacji jest tutaj ulepszenie sposobu wigzania adreséw z rekordami. Poniewaz
w tym celu stosowana jest funkcja haszowa, zwiekszenie licznosci jej przeciwdziedziny po-
winno poméc w zredukowaniu zjawiska.

Jest to optymalizacja specyficzna dla okreslonej architektury pamieci transakcyjnej. Mozna
z niej jednak wyprowadzi¢ ogdélng zasade projektowania TM tak, by ograniczy¢ fatszywe wspot-
dzielenie: nalezy zmniejsza¢ rozmiary t-obiektéw tak dlugo, jak dtugo rosnace réwnolegle na-
rzuty czasowe i pamieciowe beda akceptowalne.

Zapewnienie bezpieczenistwa prywatyzacji. Mechanizm prywatyzacji i jego problematycz-
no$¢ w kontekscie systemow transakcyjnych zostaly oméwione w punkcie 2.4.4. Autorzy [70]
skupiajq sie na problemie zapewnienia bezpieczeristwa prywatyzacji poprzez odczekanie z roz-
poczeciem wykonania kodu nietransakcyjnego tak dtugo, az wszystkie watki zaobserwujg zmiany
wprowadzane przez transakcje prywatyzujaca.

Prywatyzacja nie jest mechanizmem, ktéry musi by¢ powszechnie wykorzystywany. W [22,
punkt 2.2] pada stwierdzenie, Ze nie mozna doszukac sie jego uzycia w zadnym z 8 bench-
markéw zestawu STAMP (por. punkt 2.6.1). Rozwigzaniem, ktére ma na celu ograniczenie jej
negatywnego wplywu na wydajno$¢, przytaczanym w [70] jest wprowadzenie mechanizmu
pozwalajacego jawnie oznaczy¢ transakcje prywatyzujace dane.

Nadmierna instrumentacja kodu. U podstaw zaobserwowania tej mozliwosci optymalizacji
systemu TM znowu lezy specyfika architektury wieloprocesorowej. Jednak réwniez w syste-
mach rozproszonych, nawet bazujacych na wspoétdzieleniu puli obiektéw w miejsce pamieci
operacyjnej moze doj$¢ do sytuacji, gdy na pewnych etapach przetwarzania (czy tez w wyniku
sprywatyzowania) watek/wezet bedzie korzystal z pewnego zasobu zazwyczaj wspétdzielo-
nego w sposob wylaczny.

Optymalizacja miataby tu polega¢ na rezygnacji z instrumentacji kodu na rzecz wykorzy-
stywania przez programiste transakcji procedur read () i write () lub tez rozszerzeniu moz-
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liwosci deklaratywnych konstrukcji definiujacych transakcje tak, by programista mégt fatwo
okresli¢, ktére dostepy do zasobéw wspotdzielonych nie powinny by¢ realizowane za posred-
nictwem TM. Potencjalnie pozwoli to na zmniejszenie liczby dostepéw transakcyjnych, a wiec
i sumy narzutéw czasowych z nimi zwigzanych.

Niska amortyzacja narzutéw. By zwiekszy¢ poziom wspoéibieznosci aplikacji bazujacych na
wzajemnym wykluczaniu, sekcje krytyczne konstruuje sie zazwyczaj tak, by byty jak najkrot-
sze i wystepowaly rzadko. Ttumaczenie takich sekcji krytycznych bezposrednio na sekcje ato-
mowe moze nie by¢ rozwigzaniem dobrym wydajno$ciowo.

Zapewnienie atomowego wykonania pojedynczej transakcji jest bez watpienia bardziej kosz-
towne niz analogiczna gwarancja dla pojedynczej sekcji krytycznej przy wzieciu pod uwage
stalych narzutéw czasowych. By zwiekszy¢ wydajnos$¢ przetwarzania nalezatoby by¢ moze
konstruowac dlugie transakcje, ktore kosztem nieznacznie zwiekszonej liczby konfliktéw przy
znaczaco zwiekszonej wsp6tbieznosci amortyzowatyby state koszty zwigzane z ich rozpocze-
ciem i zakoniczeniem.

Pewng alternatywg jest tu mozliwo§¢ wprowadzenia specjalnego trybu wykonywania kroét-
kich transakcji sekwencyjnie, tak by osiggna¢ zalety przetwarzania z uzyciem sekcji krytycz-
nych (niskie koszty state i brak narzutéw zwigzanych z dostepami przy ograniczonej, ale na
krétko, wspoétbieznosci), co jest jak najbardziej mozliwe do zaimplementowania (por. punkt
2.3.4).

O ile optymalizacje Srodowiska wykorzystujacego transakcje sg istotne, o tyle niemniej istotng
kwestig jest sposéb badania jakosci wprowadzonych zmian. Autorzy [70] zwracajg uwage na
istotny dla dalszej czesci tego raportu fakt, ze podstawowe sposoby badania wydajnosci pa-
mieci transakcyjnych, wykorzystujace krétkie, jednorodne transakcje oraz uproszczone i po-
wtarzalne schematy dostepéw do zasobéw wspotdzielonych moga nie reprezentowac wtasci-
wie przysztych, ,produkcyjnych” sposobéw wykorzystywania TM.

Do ewaluacji wymienionych wczeéniej ulepszent wykorzystywane byly zaawansowane i roz-
budowane aplikacje wspétbiezne, w tym: silnik fizyki dla gier komputerowych, aplikacja do
symulowania dynamiki czgsteczek, narzedzie do rozpoznawania mowy oraz wybrane pro-
gramy wzorcowe pochodzace z zestawu STAMP, opisywanego szerzej w punkcie 2.6.1.

2.5.2 Dyskusja nad przydatnoscig systeméw pamieci transakcyjnej

Réznorodnosé wyboréw projektowych i szereg kwestii okolicznych, w potaczeniu z charakte-
rem pamieci transakcyjnej, wymuszajacym obranie pewnych kompromiséw oraz watpliwo-
$ciami przedstawionymi w punkcie 2.5.1 prowokuje pytanie dotyczace tego na ile poszcze-
gélne systemy TM nadaja sie do tworzenia aplikacji réwnoleglych i rozproszonych, a doktad-
niej w jakich okoliczno$ciach nawet dobre na og6t rozwigzania osiagaja niedopuszczalne wy-
niki wydajnosciowe.

Cascaval ze wspoélautorami przedstawia w [12] wyniki badant wydajnosci wtasnej imple-
mentacji pamieci transakcyjnej dla systeméw wieloprocesorowych, IBM STM oraz odnosi je
do dwdbch innych implementacji, w tym implementacji algorytmu TL2. Systemy STM badane
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Rysunek 2.22: Narzuty czasowe STM w postaci stosunku czasu wykonania benchmarka
transakcyjnego na jednym watku do czasu wykonywania jego wersji sekwencyjnej dla imple-
mentacji TM odpowiadajacej funkcjonalnie TL2. Za: [12, rysunek 4].

sg z wykorzystaniem réznych benchmarkéw, w tym — wybranych programéw wzorcowych
z zestawu STAMP.

Rezultat prezentowany przez autoréw przedstawia pamieci transakcyjne w ztym Swietle:
spodziewany wzrost wydajnosci przetwarzania wzgledem rozwigzan sekwencyjnych nie jest
obserwowany. Niejednokrotnie réwnolegle implementacje programéw wzorcowych osiagajg
czas wykonania wspétbieznego przy uzyciu znaczacej liczby watkéw gorszy niz ich sekwen-
cyjne odpowiedniki. Ponadto rozwigzania wyjatkowo Zle sie skaluja, tj. wzrostowi liczby wspét-
bieznie dziatajacych watkéw towarzyszy niewspétmiernie maty wzrost wydajnosci. Kluczowe
wyniki badan z [12] przedstawiajg rysunki 2.22 i 2.23. Prezentuja one odpowiednio czas wy-
konania transakcyjnych wersji benchmarkéw na jednym watku wzgledem wersji sekwencyj-
nych, tak by uwidoczni¢ narzuty czasowe system6é6w TM oraz rezultaty skalowania benchmar-
kow wszerz (zwiekszania liczby watkéw), pokazujace niejednokrotnie zalamania wzrostowego
trendu wydajnosci wraz ze wzrostem liczby watkéw.

Autorzy dzielg sie podejrzeniami dotyczacymi przyczyn tak stabego wyniku, opisanymi juz
zreszta w tym raporcie (kosztowne sposoby weryfikacji spéjnosci postrzeganego przez trans-
akcje obrazu pamieci, znaczace koszty zapewnienia bezpieczenistwa prywatyzacji, nieopty-
malna instrumentacja kodu prowadzaca do realizacji dostepu do sprywatyzowanych danych
za posrednictwem TM). Podejmuja takze prébe wyeliminowania niektérych probleméw (omi-
niecie TM przy dostepach do danych sprywatyzowanych, dostarczenie uproszczonych imple-
mentacji operacji read() i write() wykorzystywanych przy dynamicznym $ledzeniu spry-
watyzowanych danych, reorganizacja procedury commit () tak by uniknaé waskich gardet zwia-
zanych np. z czesta aktualizacja globalnego licznika wersji) jednak bez znaczacych rezultatow.

Odpowiedzig na te zarzuty jest publikacja [22], badajaca pod katem wydajnosci SwissTM,
system pamieci transakcyjnej, ktory w ogélnym ujeciu miatby cechowac sie lepsza wydajno-
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Rysunek 2.23: Przyspieszenie (stosunek czasu wykonania wersji transakcyjnej do wersji
sekwencyjnej) wybranych benchmarkéw. Za: [12, rysunek 3].

§cig (osigganiem wiekszego przyspieszenia przez programy, ktére go wykorzystuja) niz TL2,
poréwnywalny w tej kwestii z IBM STM [22, str. 6]. SwissTM jest pamiecig optymistyczna,
zapewniajaca postrzeganie spdjnego obrazu pamieci wspotdzielonej w sposéb podobny do
TL2. SwissTM buforuje zapisy, dokonuje odczytéw w sposéb niewidoczny dla innych trans-
akcji (ang. transparent/invisible reads), konflikty odczyt-zapis wykrywa zgodnie z podejSciem
pdzZnego wykrywania konfliktéw, za$ konflikty zapis-zapis — w sposéb wczesny (podejscie do
wykrywania konfliktéw znane jako mixed invalidation). W przypadku wykrycia konfliktu wy-
cofywana jest transakcja, ktéra do momentu jego wystgpienia wykonata mniej pracy. Powyz-
sze decyzje projektowe byly podejmowane z myslg o skonstruowaniu pamieci transakcyjnej
zapewniajacej dobra wydajnos$¢ przetwarzania dla r6znego typu obciazen.

Autorzy rozwazajg cztery kombinacje dwdéch aspektéw wskazywanych przez [12] jako przy-
czyny niskiej wydajnosci pamieci transakcyjnych: instrumentacji kodu transakcyjnego (auto-
matycznej, wykonywanej przez kompilator lub recznej, wykonywana przez programiste stosu-
jacego wywotania read () i write () w miejsce bezposrednich dostep6éw) i zapewnienia bez-
pieczenistwa prywatyzacji (w sposéb przezroczysty — przyjecia, ze wszystkie transakcje moga
potencjalnie prywatyzowa¢ dane lub oznaczanie przez programiste explicite transakcji pry-
watyzujacych). O ile wszystkie cztery kombinacje zdaja sie zaprzeczaé poprzednim wynikom,
podejscie z ,reczna instrumentacja’ i oznaczaniem transakcji prywatyzujacych dane bedzie
mialo szczegblne znaczenie, poniewaz odpowiada podejsciu z [12].

Wyniki eksperymentéw w odniesieniu do programéw wzorcowych z zestawu STAMP przed-
stawiono na rysunku 2.24. Przyspieszenie jest dla SwissTM ewidentnie wieksze niz dla IBM
STM. Autorzy podejmujg sie sformutowania przypuszczen dotyczacych powodéw osiagniecia
takich rezultatéw:
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1. SwissTM wykorzystuje algorytm, ktérego projektanci od poczatku ktadli nacisk na wplyw
wybranych rozwiazan na wydajno$¢ przetwarzania,

2. Autorzy [12] do testéw wykorzystujg inny sprzet. W szczeg6lnoSci procesor uzyty do te-
stowania IBM STM umozliwia réwnolegle wykonanie do 8 watkéw przy uzyciu jednego
procesora czterordzeniowego ze wsparciem hyper-threadingu, podczas gdy dla Swis-
sTM system posiada 4 procesory quad-core. Uwaza sie, ze hyper-threading (multiplek-
sacja watkéw) ogranicza wydajno$¢ w stosunku do tej samej liczby watkéw dziatajacych
na réznych rdzeniach [22, str. 6],

3. Obciazenia generowane przez benchmarki z zestawu STAMP uzyte do testowania IBM
STM sg inne niz te generowane w oparciu o domyslne ustawienia aplikacji i uzyte do
testowania SwissTM. W szczeg6lnosci trzy benchmarki dla IBM STM pozwalajg na pod-
wyzszenie poziomu wspoétzawodnictwa przy dostepie do danych wspétdzielonych. Po-
dejscie takie ze wzgledu na zwiekszenie liczby konfliktéw powoduje obnizenie wyni-
kéw szczegblnie dla optymistycznych pamieci transakcyjnych. Nawet pomimo tego
benchmarki z ustawieniami zapozyczonymi z testéw IBM STM uruchamiane w opar-
ciu o SwissTM dostarczaja znaczaco lepsze wyniki.
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Rysunek 2.24: Przyspieszenie wybranych benchmarkéw z zestawu STAMP, instrumentowa-
nych recznie, przy jawnym oznaczaniu transakcji prywatyzujacych dane, wykonywanych na
procesorze o architekturze x86. Za: [22, rysunek 3].

2.5.3 Weryfikacja wydajnosci w praktyce

Wiele z dotychczas przedstawionych probleméw razem ze sposobami ich rozwigzania i ewa-
luacji takich rozwigzan mogtoby juz dawac poglad na to jakie podejscie stosowac do testowa-
nia wydajnosci systeméw pamieci transakcyjne;.

Jak wspomniano we wstepie do tego raportu, podej$cia do oceny wydajno$ci pamieci trans-
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akcyjnych, bazujace na statycznej analizie kodu sg moga okazac si¢ nieprzydatne (jezeli da
sie takowe w ogéle opracowac). Dzieje sie tak z racji niedeterminizmu przetwarzania, ktéry
przykladowo uniemozliwia przewidzenie dtugosci oczekiwania na zwolnienie zasobu przez
inny watek (dla STM bazujacych na zamkach). Dodatkowo ani aplikacje majace docelowo
wykorzystywaé pamiec transakcyjna, ani benchmarki dla niej przeznaczone nie sa zazwyczaj
pojedynczymi, prostymi algorytmami. Szacowanie ztozonoSci obliczeniowej wydaje sie wiec
w takim ujeciu zadaniem skomplikowanym wrecz do poziomu niemozliwo$ci. A nawet jezeli
w oparciu o znajomos¢ strategii planowania przydzialu procesora i ograniczenia czasowe na
operacje wej$cia-wyj$cia mozna by pokusi¢ sie o prébe wykonania takiego zadania dla sys-
temu wieloprocesorowego, to dla systemu rozproszonego, w ktérym Zrédta niedeterminizmu
wynikaja wprost z jego nieodlacznych cech (takich jak losowe powstawanie awarii taczy ko-
munikacyjnych i nieprzewidywalne narzuty czasowe zwigzane z ich ukrywaniem), szacowa-
nie ztozonosci obliczeniowej jest niewykonalne.

Inne podejscie do problemu moze polega¢ na poréwnywaniu algorytméw TM w oparciu
o mozliwosci, jakie one oferujg. Ale i to podejscie natrafia na problemy. O ile na przyktad
algorytmowi zapewniania bezpieczenistwa prywatyzacji mozna przypisa¢ jednoznaczny, ne-
gatywny wplyw na wydajno$¢ przetwarzania, a mechanizmowi jego wytaczenia na zyczenie
programisty — wptyw pozytywny, o tyle nie sposéb juz jednoznacznie odpowiedzie¢ czy p6zne
wykrywanie konfliktéw bedzie wydajnosciowo lepsze, niz wczesne. Dodatkowo niezmiernie
trudno jest wskazac a priori jak czesto okreslony mechanizm znajdzie sie w uzyciu — jaki pro-
cent transakcji faktycznie prywatyzuje dane, ile razem powt6rzen transakcji koficzy sie niepo-
wodzeniem ze wzgledu na konflikty, itd.

W takiej sytuacji dobrym i, jak juz wskazano w tym raporcie, wielokrotnie sprawdzonym
w praktyce sposobem bedzie badanie wydajnoS$ci pamieci rozproszonych przez ich integra-
cje z odpowiednio przygotowanymi programami wzorcowymi. Programy takie, benchmarki®
powinny cechowac¢ sie szeregiem specyficznych wtasnosci.

* Benchmark nie musi by¢ rzeczywista aplikacjg wspétbiezng lub rozproszona. Musi jed-
nak wykorzystywac systemy sterowania wspotbieznoscig w sposéb podobny do takich
aplikacji.

* Benchmark powinien obciazaé system pamieci transakcyjnej w sposéb réznorodny. R6zne
powinny by¢ dlugosci transakcji, rozmiary read- i write-setow oraz ryzyko wystapienia
konfliktéw (poziom wspoétzawodnictwa). Klasy transakcji w ramach wykonania algo-
rytmu moga réznic sie charakterystyka lub tez benchmark moze pozwala¢ na zadanie

parametréw pozwalajacych pézniej wytworzyé odpowiednie obciazenia’.

* Posréd generowanych obcigzen powinny sie znalez¢ szczeg6lnie duze, zar6wno pod ka-
tem dlugo$ci transakcji, jak i poziomu wspétzawodnictwa.

* Benchmark powinien pozwala¢ na poréwnanie r6znych metod sterowania wspolibiez-

6w zasadzie benchmarkiem nazywa sie zestaw programoéw wzorcowych, z ktérych kazdy posiada nieco inng

charakterystyke, tak by razem byly w stanie dogtebnie zbada¢ wszystkie interesujgce cechy systemu. Na potrzeby
raportu terminem benchmark okreslany bedzie zaré6wno zestaw takich programéw jak i pojedynczy program.

7w zaleznosci od typu wykonywanego algorytmu program moze albo generowac transakcje réznych typéw na
réznych etapach przetwarzania, w sposéb niezwigzany §cisle z parametrami programu albo pozwala¢ na okresle-
nie jawnie za pomocg tych parametréw udziatu transakcji okreslonej klasy w puli wszystkich wykonywanych.
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no$cig. Musialby zatem umozliwiaé zastapienie wykorzystywanej pamieci transakcyjnej
zamkami drobnoziarnistymi lub globalnym zamkiem wspétdzielonym.

» Systemy TM powstaja dla réznych jezykéw programowania. By mozliwe bylo poréwny-
wanie ré6znych implementacji nalezy zapewni¢ przeno$no$¢ benchmarka (ang. portabi-
lity). Mozna to osiggna¢ na przyktad tworzac benchmark tatwy w implementacji.

 Interfejsy programistyczne pamieci transakcyjnej sa rézne. Jedne implementacje TM
moga udostepniaé programiscie procedury z API transakcyjnego, podczas gdy inne po-
zwalajg jedynie na okreslenie sekcji atomowych za pomocg deklaratywnych konstrukcji
jezykowych. Benchmark powinien dawac sie latwo zintegrowa¢ z pamieciami transak-
cyjnymi dostarczajacymi rézne interfejsy programistyczne.

Posré6d benchmarkéw wyrézni¢ mozna dwa podstawowe typy. Mikrobenchmarki to pro-
ste programy wzorcowe, koncentrujace sie zazwyczaj na przetwarzaniu pojedynczej struktury
danych. Transakcje beda tam generowane w sposéb sztuczny, co oznacza, ze ich parame-
try (dtugosé¢ transakcji, rozmiar read-/write-setu, ryzyko wystgpienia konfliktu) nie wynikaja
wprost z semantyki rozwigzywanego problemu algorytmicznego i moga by¢ niemal dowolnie
modyfikowane przez uruchamiajacego mikrobenchmark. Celem stosowania takiego pode;j-
Scia bedzie zazwyczaj ocena wplywu pojedynczych parametréw transakcji (a co za tym idzie,
sposobu implementacji pojedynczych komponentéw systemu pamieci transakcyjnej) na wy-
dajno$¢ przetwarzania. Sztandarowym przykladem mikrobenchmarka jest EigenBench, opi-
sywany dalej w sekcji 2.6. Dla odmiany benchmark petnowymiarowy czesto bedzie aplikacja,
ktéra faktycznie rozwiazuje ztozony problem. Generowanie dowolnych zestawé6w parame-
tréow transakcyjnych — obcigzen — bedzie tutaj utrudnione, cho¢ zazwyczaj, w ograniczonym
zakresie, caty czas mozliwe.

Zasadniczym problemem zwigzanym z mikrobenchmarkami bedzie wigc takie dobranie
parametréw programu, by wygenerowane obcigzenia odpowiadaly sposobom wykorzystania
pamieci transakcyjnej przez rzeczywiste aplikacje. Bez watpienia przy braku wskazéwek, kto-
rymi mogtyby by¢ np. pomiary wykonane podczas dziatania pewnych benchmarkéw pelno-
wymiarowych, zadanie to moze okazac¢ sie trudne. Stad olbrzymia przydatno$c¢ tych drugich
jako narzedzia badania wydajnosci TM.

W kontekscie systeméw wieloprocesorowych mozna méwi¢ o wielu benchmarkach i mi-
krobenchmarkach proponowanych w literaturze przedmiotu. Dla rozproszonych pamieci trans-
akcyjnych doszuka¢ sie mozna juz jedynie mikrobenchmarkéw. Analiza przyczyn takiego
stanu rzeczy nastapi w punkcie 3.4.5. W tym momencie do$¢ wspomnie¢, ze brak odpowied-
nich narzedzi tego typu, przeznaczonych do wydajno$ciowego testowania rozproszonych pa-
mieci transakcyjnych motywuje stworzenie niniejszym raporcie.

2.6 Benchmarki dla systemow pamigci transakcyjnej

W dalszej czeSci raportu przedstawiony zostanie szereg benchmarkéw dla réwnolegtych pa-
mieci transakcyjnych i kilka mikrobenchmarkéw dla pamieci rozproszonych. W zalozeniu
opisy te majq stanowi¢ punkt wyjScia do analizy mozliwo$ci zastosowania benchmarkéw dla
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systeméw wieloprocesorowych w systemach rozproszonych oraz mozliwosci ,skomplikowa-
nia” mikrobenchmarkéw dla systeméw rozproszonych tak, by mogly petié role benchmar-
kéw petnowymiarowych.

2.6.1 STAMP

Przy okazji omawiania probleméw wydajno$ciowych dotyczacych pamieci transakcyjnych wie-
lokrotnie wspominany byt zestaw benchmarkéw STAMP. Bez watpienia STAMP (Stanford Trans-
actional Applications for Multi-Processing) [13] jest jednym z najpopularniejszych i najbar-
dziej znaczacych narzedzi tego typu dla systemdéw pamieci transakcyjne;j.

U podstaw powstania STAMPa lezy nieudana préba zebrania zestawu benchmarkéw spet-
niajacych kryteria z punktu 2.5.3. Dodatkowo STAMP dodaje do zbioru kryteriéw jeden ele-
ment: programy wzorcowe wchodzace w sklad zestawu benchmarkéw musza reprezentowaé
szereg dziedzin informatyki, dla ktérych przypuszcza sie, ze pochodzace stamtad przyszie
aplikacje beda wykorzystywa¢ TM. Autorzy formalizuja kryteria dla dobrego zestawu bench-
markéw do postaci trzech punktow:

* szerokie spektrum testéw (ang. breadth) — wykorzystanie TM do budowy aplikacji z wielu
r6znych dziedzin informatyki,

* glebokoS¢ testéw (ang. depth) — wykorzystywanie tych aplikacji do obcigzania TM w rézny
spos6b (dostarczenie aplikacji o r6znych charakterystykach transakcyjnych),

* przeno$nos$¢ (ang. portability) — umozliwienie faczenia aplikacji z r6znymi systemami
pamieci transakcyjnej, tak sprzetowymi jak i programowymi.

Poprzez charakterystyke transakcyjng rozumie sie klucz wykorzystywany do opisu i poréw-
nywania poszczegélnych aplikacji zawierajacy 1) dtugos¢ transakcji (w sensie liczby instruk-
cji nig objetych), 2) rozmiary read- i write-setéw, 3) uzyskiwany poziom wspétzawodnictwa
w dostepie do zasobéw wspotdzielonych i 4) procent czasu dziatania aplikacji poSwiecony na
wykonywanie transakcji.

Autorzy STAMPa argumentujg wprowadzenie do dziedziny wlasnych rozwigzan nieprzy-
datnoscig do oceny wydajnoSciowej pamieci transakcyjnych powstatych dotad benchmarkéw.
Z jednej strony w tym celu wykorzysta¢ mozna by juz istniejace benchmarki dla systeméw
wieloprocesorowych, w ktérych aplikacje uzywajq wzajemnego wykluczania (np. SPLASH-2,
NPB OpenMP, SPEComp, PARSEC, por. [13, punkt II.A.]). Jednak obecne w nich sekcje kry-
tyczne sg zazwyczaj tak zoptymalizowane, by byly jak najkrétsze i wystepowaly stosunkowo
rzadko. W efekcie zamienione na transakcje dostarczatyby aplikacje, ktéra rzadko z nich
korzysta, a jezeli juz to robi, to transakcje sg krétkie. Podejécie takie nie jest dopuszczalne
z dwéch powodéw. Po pierwsze wysoki poziom optymalizacji nie reprezentuje sposobu wy-
korzystania pamieci transakcyjnych (majacych utatwia¢ programowanie wspétbiezne) przez
niezaawansowanych programistéw. Po drugie scenariusz z krétkimi i rzadkimi transakcjami
jest tendencyjnie niekorzystny dla systeméw pamieci transakcyjnej (por. punkt 2.5.1, niska
amortyzacja narzutow).

Z drugiej strony wykorzysta¢ mozna istniejace benchmarki dla systeméw TM (np. STM-



74 2 Podstawy teoretyczne

Bench7, RSTMv3, implementacje operacji na drzewach czerwono-czarnych, tworzenie i do-
skonalenie triangulacji Delaunaya, itd., por. [13, punkt II.B.]). Te jednak zazwyczaj albo przyj-
muja forme mikrobenchmarkéw, albo stanowig osobne aplikacje, z ktérych trudno stworzy¢
jednolita grupe (co moze mie¢ znaczenie dla przenosnosci benchmarka). Nawet jezeli moga
one okazac sie przydatne do ewaluacji okreslonych ulepszen pojedynczego systemu pamieci
transakcyjnej, to z pewnoscia nie spetniajq kryteriow szerokiego spektrum i gltebokoSci te-
stow. W efekcie STAMP dostarcza 8 nowych aplikacji wzorcowych, ktérych zestawienie ujeto
w tabeli 2.2. Sumarycznie dostarcza tez dla tych aplikacji 30 zestaw6éw parametréw, pozwala-
jacych generowac rézne obciazenia.

STAMP, napisany w jezyku C, zapewnia przeno$no$¢ poprzez obudowanie kluczowych punk-
tow przetwarzania — utworzenia i zakonczenia nowego watku, rozpoczecia przetwarzania,
rozpoczecia wykonywania transakcji, jej zakoniczenia i kazdego transakcyjnego lub nietran-
sakcyjnego dostepu do pamieci wspoétdzielonej wewnatrz niej — makrami preprocesora. Takie
podejscie pozwolito na zintegrowanie kazdej z aplikacji z symulatorem pamieci transakcyjnej
i wyznaczenie charakterystyk ujetych w tabeli 2.2. Z drugiej strony eksperymenty wykonane
w oparciu o zintegrowanie aplikacji z wlasciwymi pamieciami transakcyjnymi pozwolity za-
demonstrowaé uzyteczno§¢ STAMPa, przykladowo zaprzeczajac pewnym stwierdzeniom po-
wszechnie uwazanym za prawdziwe.

Powszechnie uwaza sie, ze sprzetowe wsparcie dla pamieci transakcyjnych przyspiesza prze-
twarzanie. Autorzy STAMPa, testujac 6 kombinacji zarzadzania wersjami (2 warianty: wczesne
lub p6Zne) z poziomem wsparcia sprzetowego (3 warianty: pamieci programowe, sprzetowe
i hybrydowe), pokazujq na przykladzie benchmarka bayes ([13, punkt V.B.1]) i yada [13, punkt
V.B.8]) ze dla bardzo dtugich transakcji, ktére buduja duze read- i write-sety oraz dla transak-
cji wykorzystujacych matle t-obiekty jest doktadnie odwrotnie. Zar6wno transakcje o duzych
read- /write-setach jak i mate t-obiekty przyczyniaja sie do nasilenia wystepowania fatszywych
konfliktéw. W pierwszym przypadku ze wzgledu na ograniczong wielko$¢ transakcji sprzeto-
wych po przekroczeniu pewnej granicy nastepuje naktadanie sie wielu adreséw na jednostki,
na poziomie ktérych wykrywane sa konflikty. W drugim nalezy bra¢ pod uwage fakt, ze w pa-
mieciach sprzetowych t-obiektem jest zazwyczaj linia pamieci podrecznej (przyktadowo 64
bajty), a w pewnych warunkach modyfikacje zmiennych moga dotyczy¢ pojedynczych baj-
tow.

Bez watpienia STAMP zyskat znaczenie ze wzgledu na trafny dob6r probleméw rozwigzy-
wanych przez aplikacje sktadowe. Podczas ich analizy wida¢ wyraznie, Ze aplikacje rozwigzujq
sztandarowe problemy z poszczegélnych dziedzin, dziatajg w systemach wieloprocesorowych
i mogg skorzysta¢ na zastosowaniu efektywnych metod dostepu do pamieci wspdtdzielone;j.
W efekcie STAMP jest powszechnie wykorzystywany do oceny wydajno$ci pamieci transakcyj-
nych [70, 12, 22, 36].

By méc generowac rézne obcigzenia, aplikacje STAMPa musza umozliwia¢ skalowanie, np.
poprzez dobdr liczby wspoétbieznie dziatajacych watkéw. Ze wzgledu na zatozenia dotyczace
systemu docelowego (chocby jednorodne koszty dostepu do t-obiektéw, czyli brak rozréz-
nienia dostepéw lokalnych i zdalnych) a takze czysto réwnoleglty charakter aplikacji, nie beda
one sie jednak nadawac do ewaluacji rozproszonych pamieci transakcyjnych. Ponizsze punkty
maja za zadanie przedstawi¢ skrétowo poszczeg6lne aplikacje. Dalsza czes$¢ raportu (punkt
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Tablica 2.2: Benchmarki z zestawu STAMP, ich charakterystyki transakcyjne i dziedziny informatyki, z ktérych
pochodzg. Za: [13].

Dlugosé
transakcji

% czasu Wsp6lzawodnic-

Read-/write sety w transakcjach two

’ Nazwa ‘ Dziedzina

Uczenie maszynowe.

Benchmark konstruuje sie¢ bayesow-
bayes dlugie transakcje duze duzy wysokie ska w oparciu o zestaw obserwa-
cji przy uzyciu strategii typu hill-
climbing.

Bioinformatyka.
$redniej wielkosci duzy niskie Benchmark przeprowadza sekwencjo-
nowanie faricucha DNA.

transakcje

genome $redniej dtugosci

Bezpieczenistwo sieci.
krotkie ‘ PP - < . . Benchmark symuluje dziatanie sys-
L $redniej wielkosci $redni wysokie .
transakcje temu typu NIDS (ang. network intru-
sion detection system Snort).

intruder

Eksploracja danych.
krétkie Benchmark wykonuje algorytm grupo-

kmeans . mate mal niskie . .
transakcje ty wania k-means zbioru rekordéw w k
klastrow.

CAD.

Benchmark poszukuje Sciezki w tréj-
wymiarowym labiryncie za pomoca al-
labyrinth dlugie transakcje duze duzy wysokie gorytmu Lee. Algorytm ten jest wy-
korzystywany np. do automatycznego
wytyczania Sciezek w obwodach dru-
kowanych.

Zastosowania naukowe.

ssca2 krotk!e‘ male maly niskie Benchmark Fworzy Sp?cyﬁczna( repre-

transakcje zentacje grafu w oparciu o reprezenta-
cje podstawowa.

Relacyjne bazy danych.

Benchmark symuluje dziatanie rela-
‘ tr§n§akcje i $redniej wielkosci wysoki /niskig do cyjnej bazy danygh \fvykorzyswaanej
$redniej dtugosci $redniego do przechowywania informacji o re-
zerwacjach  przyjmowanych przez
biuro podrézy.

vacation

Zastosowania naukowe.

Benchmark wykonuje algorytm opty-
malizujacy triangulacje Delaunaya
yada dlugie transakcje duze duzy Srednie plaszczyzny w oparciu o zadane
kryteria. Triangulacja Delaunaya
jest wykorzystywana w symulacjach
komputerowych np. dynamiki ptynéw.

3.5) skupi sie na ich doktadniejszej analizie, wskaze dlaczego bez wczes$niejszych modyfika-
cji nie nadajg sie one dla system6w rozproszonych i przedstawi mozliwo$ci wdrozenia takich
Zmian.

2.6.1.1  Benchmark bayes

Benchmark bayes buduje dla szeregu zmiennych losowych sie¢ bayesowska (ang. bayesian
network, belief network), opisujacg warunkowe zalezno$ci pomiedzy przyjeciem przez jedne
zmienne okreslonych wartoS$ci, a przyjeciem warto$ci przez inne. Sie¢ bayesowska to acy-
Kliczny graf skierowany (DAG), w ktérym wierzcholki reprezentujg zmienne losowe, a kra-
wedzie — opatrzone prawdopodobieristwem zalezno$ci pomiedzy nimi. Innymi stowy, jezeli
pomiedzy zmienng x a zmienng y istnieje krawedZ, oznacza to, ze gdy x przyjmie pewna war-
to$¢, y przyjmie okreslong (by¢ moze inng) warto$¢ z danym prawdopodobieristwem skoja-
rzonym z krawedzia. W bayes zaklada sie, ze zmienne losowe sg binarne, zatem opis taki
mozna uproscié twierdzac, ze jezeli istnieje krawedzZ z x do y etykietowana prawdopodobien-
stwem p, to gdy x przyjmie warto$¢ 1, y przyjmie warto$¢ 1 wlasnie z prawdopodobieristwem
P

Benchmark bayes buduje sie¢ bayesowska w oparciu o zestaw obserwacji. Kazda taka ob-
serwacja, rekord, to wektor warto$ci wszystkich zmiennych losowych z okre$lonej chwili czasu.
Proces konstrukcji sieci odbywa sie zgodnie ze strategia hill-climbing. W praktyce oznacza
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to, ze rozpoczynajac z siecig bez krawedzi (pierwotnym rozwigzaniem problemu), na kaz-
dym kroku wyszukiwana jest taka mozliwo$¢ dodania, zmiany kierunku lub usuniecia pota-
czenia (oczywiScie w wypadku usuniecia — poza pierwszym krokiem), by zwiekszy¢ stopienn
jej adekwatno$ci do zbioru obserwacji. Badanie ré6znych mozliwo$ci ulepszenia sieci moze
by¢ realizowane wspétbieznie. Co warte podkreslenia, przeprowadzenie takiego badania wy-
maga wprowadzenia do sieci tymczasowej modyfikacji. Objecie go transakcja jest wiec uza-
sadnione.

Dodatkowo sprawdzenie adekwatnosci sieci do zbioru obserwacji odbywa sie z uzyciem
pewnej funkcji oceniajacej. Ta wykorzystuje do dostarczenia oceny zliczanie rekordéw spet-
niajacych okreslone kryteria. By unikna¢ pelnego przegladania zbioru obserwacji za kazdym
razem gdy do sieci wprowadza sie potencjalnie ulepszajaca ja zmiane, nalezy przerobi¢ go na
strukture, ktéra umozIliwia zliczanie obserwacji pasujacych do zadanych kryteriéw mniejszym
kosztem.

bayes przed rozpoczeciem konstrukcji sieci przerabia wiec zbiér obserwacji na zestaw drzew
decyzyjnych (ang. alternating decision trees). Poniewaz i ten proces daje sie zréwnoleglic,
transakcje znajduja w nim zastosowanie.

2.6.1.2 Benchmark genome

W ogo6lnosci problem sekwencjonowania sprowadza sie do odtworzenia pelnej, dtugiej se-
kwencji symboli z mniejszych jednostek. Jezeli jednostki te, w oryginalnej sekwencji nakla-
daly sie na siebie, problem (przy jej nieznajomos$ci) sprowadza sie do ulozenia ich w takiej
kolejnosci, by jak najwiekszy koricowy fragment kazdej naktadat si¢ na jak najwiekszy poczat-
kowy fragment nastepnej. Oznacza to, ze by wynikowa sekwencja zostala uznana za opty-
malng musi mie¢ minimalna dtugo$¢.

Przy sekwencjonowaniu DNA symbolami sa nukleotydy (A, C, T, G), jednostki, z ktérych
buduje sie sekwencje nazwane sa segmentami, a sekwencja — taricuchem DNA. Segmenty sa
znacznie krétsze od sekwencji (przyktadowo dla jednego z zestawéw parametrow w STAMPie
dtugosé segmentu wynosi 8 nukleotydéw, zas§ dtugos¢ oryginalnego taricucha DNA - 32768
nukleotydéw). Sposéb wytworzenia kazdego z nich — wyciecie n (np. 8) nukleotydéw poczaw-
szy od okreslonej pozycji w laricuchu zapewnia, ze (przynajmniej w teorii) zawsze uda sie
odbudowac oryginalng sekwencje. Segmenty bowiem generowane sg tak, by kazdy nukleotyd
z taricucha byt pokryty co najmniej jednym z nich, a dodatkowo, by kazdy segment naktadat
sie w tym tanicuchu na kolejny co najmniej jednym nukleotydem (liczba segmentéw jest wiec
ograniczona: maksymalnie moze by¢ ich tyle, ile jest w taficuchu mozliwych poczatkowych
pozycji — korzystajac z wczesniejszego przyktadu mozna obliczyé¢, ze jest ich 32768 —8+ 1; mi-
nimalnie bedzie ich tyle, by kazdy nukleotyd w taricuchu byt pokryty przez co najmniej jeden
segment, a co 6smy — przez 2: 32768/7).

Proces sekwencjonowania odbywa sie w tylu krokach, ile jest mozliwych dlugosci nakta-
dajacych sie czesci segmentéw. Dwa rézne segmenty o dtugosci 8 nukleotydéw moga nakla-
da¢ sie cze$ciami (koricem jednego na poczatek drugiego) o dtugosciach od 7 do 1 nukle-
otydu. Na kazdym kroku przetwarzania, iteracji skojarzonej z jedna z dtugosci wyszukiwane
sq te segmenty, ktére mozna doklei¢ do innych z taka wlasnie dlugoscig naktadajacych sie
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czesci (nazywanych dalej overlapami). Poniewaz iteracje zwigzane z dlugo$ciami overlapow
posortowane sg malejaco, najpierw zostang wylowione najlepsze dopasowania. Na tym eta-
pie transakcje wykorzystuje sie do usuwania segmentéw z puli jeszcze nie wykorzystanych,
jako ze prace w ramach jednej iteracji mozna tfatwo zréwnoleglié.

Samo wyszukiwanie pasujacych do siebie naktadajacych sie czesci jest kosztowne i wyko-
nywane wielokrotnie. By usprawni¢ ten proces genome buduje tablice haszowe, po jednej dla
kazdej dlugosci takiej czesci, ktére zawieraja skroty wszystkich mozliwych prefikséw kazdego
segmentu. Wprowadzane jest wiec mapowanie:

overlap_length — hash_of_the_overlap — segment

Dodatkowo genome konstruuje jeszcze jedna tablice haszowa, ktéra nie dopuszcza duplika-
téw i nie stosuje funkcji skrétu, by usuna¢ zduplikowane segmenty. Nawet jezeli generator
segment6w nie zwraca nigdy tego samego fragmentu taricucha, przez czysty przypadek moze
sie okazac ze dwa segmenty z réznych jego miejsc bedq identyczne. Wystepowanie duplika-
tow powaznie komplikuje proces sekwencjonowania [68].

Do konstrukcji obu typéw tablic haszowych wykorzystywana jest pula watkow i transakcje.

2.6.1.3 Benchmark intruder

Zapewnienie odpowiedniej wydajnoSci skaneréw sieciowych typu NIDS (ang. network intrus-
sion detection system) jest problematyczne, zwtaszcza przy rosnacych przepustowosciach 13-
czy komunikacyjnych. Prébe wykorzystania mozliwo$ci wykonywania przez wspéiczesne kom-
putery wielu watkéw réwnolegle, by zwiekszy¢é mozliwosci takiego skanera — narzedzia Snort
przedstawia [28]. Autorzy proponuja pie¢ réznych architektur skanera wykorzystujacych watki,
co mialoby dobrze rokowa¢ chocby z racji tego, ze operacje na urzadzeniu wejsScia-wyjScia ja-
kim jest interfejs sieciowy oraz na repozytorium odebranych pakietéw, potencjalnie (ze wzgledu
na rozmiar) przechowywanym na dysku twardym mogg wigzac sie z op6Znieniami przetwa-
rzania.

»Design 5” jako najbardziej ztozona architektura lezy u podstaw benchmarka intruder. Jego
szczegbtowy opis bedzie przedmiotem dalszej czesci raportu. Do$¢ wspomniec¢, ze wielowat-
kowos¢ jest w nim wykorzystywana przede wszystkim do sktadania pakietéw, ktére dotarlty do
stacji poza kolejnoscig w strumienie danych (ang. flow reassembly), normalizacji zawarto$ci
tych strumieni do postaci umozliwiajacej poréwnanie z sygnaturami zagrozen i jej przeszuki-
wania.

Haagdorens et al. prezentuja wyniki eksperymentéw, z ktérych wynika, ze architektura wie-
lowatkowa nie poprawia w znaczacy sposéb wydajnosci systemu NIDS. Dla , designu 5” przy-
czyn takiego stanu rzeczy upatrujg oni w nieprzewidywalnym sposobie wykorzystania repo-
zytorium strumieni danych podczas ich odtwarzania z pakietéw, co w oryginalnej implemen-
tacji sklonito autoréw do stosowania tam mechanizméw synchronizacji dostepu bazujacych
na globalnym zamku wspoétdzielonym.

STAMPowy intruder dostarcza uproszczong implementacje systemu NIDS, w ktérej trans-
akcje wykorzystywane sa wilasnie do odtwarzania strumieni danych z pakietéw oraz do po-
bierania z repozytorium ztozonych juz fragmentéw celem przeprowadzenia analizy.
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2.6.1.4 Benchmark kmeans

Algorytm k-means (k §rednich) [45, str. 75] jest jednym z podstawowych algorytméw gru-
powania wykorzystywanym w eksploracji danych. Jego zadaniem jest przyporzadkowanie n
elementéw posiadajacych m cech o warto$ciach liczbowych do k grup (klastréw), przy czym
to algorytm sam okres$la te grupy.

W przestrzeni m-wymiarowej wyznaczy¢ mozna punkty reprezentujace elementy oraz punkty
bedace srodkami klastrow. Dodatkowo jezeli przestrzen ta jest przestrzenig euklidesowa, mozna
obliczy¢ odlegtosci miedzy takimi punktami. Poczatkowe $rodki klastréw sg parametrem za-
danym. Alternatywnie moga tez by¢ losowane. Algorytm w szeregu iteracji wykonuje prze-
mieszczenie Srodkéw klastrow tak, by przynalezno$¢ elementéw do nich byta jak najbardziej
wyrazna.

W kazdej iteracji do kazdego z n elementéw przypisywany jest jeden z k klastrow - ten, kto-
rego Srodek znajduje sie najblizej elementu. Po zakoriczeniu takiego przypisania oblicza sie
nowe Srodki klastréw, o wspétrzednych bedacych $§rednimi parametréw nalezacych do nich
obiektéw. Gdy w nastepnej iteracji okazuje sie, ze przyporzadkowanie elementéw klastrom
nie zmienito sie (lub tez Zze wykonano zadang liczbe iteracji), przyporzadkowanie uznaje sie
za ostateczne i algorytm koriczy dziatanie.

kmeans zré6wnolegla etap obliczania nowych $rodkéw klastréw. Kazdy watek otrzymuje
pule elementéw do analizy i w pierwszym kroku oblicza, do ktérego klastra kazdy element
nalezy. Poniewaz obliczenie $rednich dla kazdego wymiaru wymaga najpierw zsumowania
pewnych elementéw (dodania warto$ci wymiaru dla kazdego elementu przetwarzanego przez
watek do sumy przypisanej wymiarowi klastra), mozna to wykonaé réwnolegle przy uzyciu
transakcji. Gdy tylko wszystkie watki zakoricza przypisane im zadania, sumy dla kazdego wy-
miaru kazdego klastra dzielone sg (sekwencyjnie) przez jego dotychczasowa liczno$¢, a na-
stepnie sg podstawiane w miejsce starych wspétrzednych jego srodka.

Poniewaz element6w jest generalnie znacznie wiecej niz réwnolegle dziatajacych watkéw,
kmeans wprowadza kolejke zadan, w ktorej wpis okresla zakres elementoéw przetwarzanych
jednorazowo przez jeden watek, a ktéra modyfikowana jest z uzyciem transakcji. Zapewne
ma to shuzy¢ réwnowazeniu obcigzenia watkow.

2.6.1.5 Benchmark labyrinth

Benchmark labyrinth implementuje algorytm Lee [51] wytyczajacy $ciezki z okreslonych punk-
téw poczatkowych do koricowych w tréjwymiarowym labiryncie. Labirynt ma postac kraty
(ang. cuboidal grid), w ktérej pewne wezly, Sciany (ang. walls) sa wylaczone z uzytkowa-
nia. Zadaniem algorytmu jest dla szeregu par (punkt_poczatkowy, punkt_koicowy) wy-
znaczy¢ $ciezki przejScia cechujace sie najnizszym kosztem (najmniejsza liczba mijanych we-
ztéw) oraz brakiem konfliktéw (zadne dwie $ciezki nie moga przechodzi¢ przez ten sam wezet
oraz zadna $ciezka nie moze przekraczaé $ciany).

Algorytm Lee jest algorytmem przeszukiwania grafu wszerz (BFS), ktéry sprowadza sie do

»zalania” labiryntu znacznikami okreslajacymi odlegtos¢ wezta od punktu poczatkowego. Wy-
konywanie tak rozlegltych modyfikacji na wspétdzielonym labiryncie doprowadzitoby do skraj-



2.6 Benchmarki dla systeméw pamigci transakcyjnej 79

nie duzej liczby konfliktéw. Stad w labyrinth kazdy watek transakcyjnie kopiuje strukture la-
biryntu z wytyczonymi dotychczas $ciezkami do pamieci lokalnej, wykonuje na takiej kopii
algorytm Lee, po czym prébuje nanie$¢ wytyczong Sciezke z powrotem na wspoétdzielony la-
birynt (réwniez transakcyjnie). Jezeli wyszukanie $ciezki w lokalnej kopii nie powiedzie sie,
nalezy przej$¢ do nastepnej pozycji na liScie zadan. Jezeli jednak $ciezka zostanie znaleziona,
lecz jej naniesienie na wspotdzielong strukture zakoriczy sie wykryciem konfliktu, nalezy jesz-
cze raz wykonac lokalng kopie labiryntu i ponowi¢ wyszukiwanie tej samej Sciezki.

2.6.1.6 Benchmark ssca2

SSCA (Scalable Synthetic Compact Applications) [5] to zestaw benchmarkéw dla systemoéw
wieloprocesorowych, badajacych mechanizmy zapewniania spdjnosci pamieci podrecznych.
Zestaw sklada sie z trzech benchmarkéw, z ktérych drugi bedzie szczegélnie interesujacy ze
wzgledu na wykorzystanie w STAMPie. SSCA2 jest zestawem 4 operacji, ktére, operujac na
multigrafach (grafach z dopuszczalnymi wielokrotnymi krawedziami pomiedzy dwoma wierz-
chotkami), przetwarza¢ je bedq w trybie potokowania.

Kazdy kolejny krok potoku nazywany jest kernelem. STAMP, pomimo Ze implementuje
wszystkie 4 kernele SSCA2, do badania systeméw pamieci transakcyjnej wykorzystuje jedynie
pierwszy, przeksztalcajacy reprezentacje grafu na taka, ktéra bytaby przyjazna przetwarzaniu
w systemach wieloprocesorowych z pamiecig podreczna.

By zmniejszy¢ op6Znienia zwigzane ze sprowadzaniem danych do pamieci podrecznej (ang.
chip access latency) systemy wieloprocesorowe mogga stosowac rézne usprawnienia. Jednym
z nich jest tzw. prefetching, czyli sprowadzanie danych do pamieci podrecznej z wyprzedze-
niem. Ze wzgledu na to, Ze jest to mechanizm implementowany sprzetowo, nie moze by¢
on zbyt skomplikowany. Z drugiej strony prefetching przynoszacy pozadany efekt musiatby
trafnie przewidywac przyszie dostepy do pamieci. Na poziomie sprzetu jest to szczegdlnie
trudne, stad prefetching sprowadza sie zazwyczaj do pobierania do pamieci podrecznej war-
tosci spod zadanego przez program adresu i kilku nastepnych (wedltug logicznej przestrzeni
adresowej). Stad dobry algorytm wspoéibiezny powinien zachowywac czasowaq i przestrzenna
lokalnos¢ dostepéw do pamieci (ang. temporal and spatial locality) tak, by ograniczac liczbe
pojedynczych operacji sprowadzenia danych do pamieci podrecznej na zadanie. Gdyby prze-
analizowac format danych podawanych przez generator instancji na wejscie kernela 1 SSCA2,
liste tréjek (x, y, w) w ktérych x reprezentuje poczatek krawedzi, y jej koricowy wierzcho-
lek a w wage lub etykiete, mogloby okazac sie, ze pod tym katem jest to jedno z najgorszych
mozliwych rozwigzan, zwlaszcza Ze lista nie jest w zaden spos6b uporzadkowana.

Benchmark ssca2 buduje reprezentacje grafu, ktéra w Swietle dostep6éw realizowanych przez
kolejne kernele (czeste wyszukiwanie wierzchotkéw incydentnych z podanym, a dokladnie
- nastepnikéw) jest przyjazna prefetchingowi. Graf jest tam reprezentowany przy pomocy
dwoch tablic sgsiedztwa i szeregu tablic pomocniczych. O ile reprezentacja taka pozwoli na
latwe wyszukiwanie krawedzi wychodzacych z zadanego wierzchotka (oraz ich wierzchotkéw
koricowych), o tyle ktopotliwe bedzie stwierdzenie przy jej pomocy czy okreslona krawedz nie
istnieje. Stad ssca2 buduje dwie reprezentacje grafu: standardows i reprezentacje dopetnienia
grafu (opisujacg krawedzie, ktérych w grafie nie ma (ang. implied edges)), a dodatkowo takze

off-
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trzecig pozwalajacq dla zadanego wierzchotka wyznaczy¢ te krawedzie, ktérych wierzchotek
jest celem (a tym samym jego poprzedniki). Bedzie miato to znaczenie, poniewaz pierwsza
reprezentacje grafu da sie zbudowa¢ wspo6tbieznie, nie korzystajac prawie wcale z mechani-
zmow synchronizacji dostepéw do danych, podczas gdy kolejnych - juz nie.

2.6.1.7 Benchmark vacation

Benchmark vacation implementuje prosta baze danych wyposazong w system przetwarza-
nia transakcyjnego (ang. on-line transaction processing, OLTP), ktérej architekture zapozycza
od benchmarka przeznaczonego do ewaluacji Srodowisk uruchomieniowych technologii Java:
SPECjbb2000 [2]. System ten pozwala na dokonywanie rezerwacji w biurze podrézy. Struktura
danych lezaca u podstaw benchmarka sktada sie z 4 tabel. Rezerwacje moga dotyczy¢ wynaj-
mowanych samochodéw, przelotéw i pokoi hotelowych. Kazda z tych klasa zasobé6w wymaga
osobnej tabeli przechowujacej identyfikator, liczbe dostepnych elementéw i cene. Czwarta
tabela przechowuje informacje o klientach. Obok identyfikatora klienta zawiera ona kolekcje
poczynionych przez niego rezerwacji. By uprosci¢ implementacje, zwigzki pomiedzy klien-
tami a rezerwowanymi elementami nie sg zawarte w dodatkowej tabeli, lecz sg opisywane
przy pomocy ztozonej struktury danych, umieszczanej w cato$ci w kolumnie tabeli opisujace;j
klientéw. W warunkach pamieci transakcyjnej moze to by¢ np. wskaznik na liste linkowana.
Dla odmiany same tabele implementowane sg jako struktury drzewiaste (doktadnie: red-black
trees).

By odr6znié¢ vacation od mikrobenchmarka, implementowane sg cztery podstawowe spo-
soby wykorzystania bazy danych - cztery typy transakcji, ktérych charakterystyke mozna do-
stroi¢ przy uzyciu szeregu parametrow programu. ,user tasks” to transakcje, w czasie ktd-
rych uzytkownik przeglada fragmenty kazdej z trzech tabel z zasobami, po czym dokonuje
rezerwacji wybranych sposréd przejrzanych elementéw. Transakcje ,user deletions” sprowa-
dzajg sie do wystawienia pojedynczemu uzytkownikowi rachunku i usuniecia go z systemu
(przy jednoczesnym zwolnieniu zarezerwowanych przez niego elementéw). ,item additions”
to transakcje dodajace do bazy danych nowe samochody, pokoje i przeloty (transakcje takie
mogg tez modyfikowaé juz istniejace rekordy). Wreszcie transakcje ,item deletions” usuwaja
losowe elementy z tabel przechowujacych zasoby.

2.6.1.8 Benchmark yada

Triangulacja Delaunaya pewnej plaszczyzny to taki jej podzial na tréjkaty, w ktérym zaden
okrag opisany na tréjkacie nie zawiera w sobie punktéw-wierzchotkéw innych tréjkatéw. Ta
metoda podzialu plaszczyzny jest czesto wykorzystywana w symulacjach komputerowych [67].
Triangulacja Delaunaya dopuszcza jednak istnienie pewnych zjawisk, ktére przy jej wyko-
rzystaniu na potrzeby symulacji komputerowych nie sq mile widziane. Plaszczyzna bowiem
moze zosta¢ podzielona na tréjkaty, z ktérych wiele posada jeden lub nawet dwa wyjatkowo
ostre katy (przyktadowo mniejsze niz 20 stopni). Tréjkaty takie sg trudne do poprawnego
ujecia w symulacji. Dodatkowo ich istnienie moze znieksztatcaé wlasnosci symulowanego
obiektu. Stad moze istnie¢ potrzeba poprawienia triangulacji tak, by katy ostre tréjkatow,
ktére sie na nig sktadaja byty zawsze wieksze od pewnej wartoS$ci graniczne;j.
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Algorytmem, ktéry poprawia triangulacje Delaunaya do zadanych parametréw jest algo-
rytm Rupperta [52], implementowany przez benchmark yada. Dzialajac iteracyjnie usuwa on
z triangulacji tréjkaty niskiej jakosci, zastepujac je innymi. Udowodniono, ze algorytm za-
trzymuje sie o ile tylko oczekiwania wobec poprawionej triangulacji nie sg zbyt wygérowane.
W praktyce oznaczaé to bedzie kryterium niskiej jakosci trojkata definiowane jako istnienie
w nim kata ostrego mniejszego niz 20,7 stopnia [67, sekcja ,Practical usage”].

W naturze problemu, uwzglednianej przez benchmark yada lezy dodatkowe ograniczenie:
wewnatrz dzielonej ptaszczyzny moga znajdowac sie odcinki, ktérych nie mozna usuna¢, oraz
ktérych boki tréjkatéow nie mogag przecinac¢. Okregi opisane na tych odcinkach, tj. takie dla
ktérych odcinki te sg $rednicami réwniez nie moga zawiera¢ w sobie wierzchotkow tréjkatow.
Majac na uwadze ten fakt, algorytm Ruperta implementowany przez yada mozna wyrazi¢ na-

stepujaco:

1. dla kazdego tréjkata w triangulacji:

(a) sprawdz czy jego istnienie narusza poprawno$¢ triangulacji Delaunaya,
(b) sprawdz czy ktoérys z jego katow ostrych nie jest mniejszy niz warto$§¢ graniczna,

(c) jezeli a) lub b) jest prawda, umies¢ trojkat w kolejce elementéw do przetworzenia,
2. dopdki w kolejce elementéw do przetworzenia istnieje co najmniej jeden element Q:

(a) jezeli Q jest odcinkiem, to podziel go na pét; taczac jego Srodek z wierzchotkami
dwoch tréjkatow, ktérych jest bokiem uzyskasz 4 nowe tréjkaty, ktére musza by¢
dodane do kolejki elementéw do przetworzenia,

(b) jezeliQ jest trojkatem, ktoéry ma zbyt maly kat ostry (lub narusza warunek popraw-
noéci triangulacji Delaunaya) to:

i. jezeli pewien odcinek s, ktérego nie mozna usunaé, narusza okrag opisany na
tym tréjkacie dodaj taki odcinek do Q,

ii. jezeli nie to wstaw do triangulacji Srodek okregu opisanego na tréjkacie, po-
facz go odcinkami z wszystkimi wierzchotkami tréjkata i wszystkimi innymi
wierzchotkami, ktére mozesz osiggnac bez przecinania bokéw, usuni te z bo-
kow tréjkata, ktére przecinajg nowe odcinki i dodaj wszystkie powstale w ten
spos6b trojkaty do Q.

Jest oczywiste, ze wykonywanie zadan z kolejki Q mozna zréwnolegli¢. yada realizuje do-
kladnie to podejscie, przy czym transakcje sg w tym benchmarku wykorzystywane do ope-
rowania na kolejce zadan oraz do wprowadzania modyfikacji do triangulacji wspétdzielonej
przez watki.

2.6.2 Narzedzie EigenBench

Typowym zastosowaniem mikrobenchmarkéw, jako prostych programéw, od ktérych nie wy-
maga sie, by korzystaly z zasobéw wspétdzielonych w sposéb podobny do rzeczywistych,
ztozonych aplikacji, jest testowanie pojedynczych cech TM (wynikajacych ze sposobu im-
plementacji jej pojedynczych komponentéw) [13]. Bez wzgledu na to, czy stworzenie pro-
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gramu wzorcowego wykazujacego cechy mikrobenchmarka wynika z intencji twércéw, czy tez
z braku innych, lepszych mozliwosci, z racji ,oderwania od rzeczywistosci” niekiedy zarzuca
sie¢ mikrobenchmarkom, ze wyniki wykonywanych przy ich uzyciu pomiaréw sa bezwarto-
Sciowe, jezeli nie mylace [6].

Pomimo, ze n na mikrobenchmarkach sie nie skupia (chyba, ze sa one elementami bada-
nego systemu TM), przedstawiony w niej zostanie jeden przedstawiciel tego gatunku, Eigen-
Bench [36]. Jego autorzy, poza samym programem, prezentujg bowiem podejscie do jego wy-
korzystania, ktére mogloby przeczy¢ powyzszym stwierdzeniom.

Punktem wyjécia przy prezentacji EigenBench jest zdefiniowanie pojecia charakterystyki
transakcyjnej benchmarka (ang. workload®) — sposobu w jaki obcigza on system TM, wyra-
zonego za pomocg pewnych parametréw transakcji. Z zalozenia mikrobenchmark pozwala
dostrajac takie parametry w sposob niemal dowolny, z tym zastrzezeniem, ze mogg one by¢
ze sobg powigzane, tj. ze zmiana jednego z nich moze nieodwotalnie pociggac¢ za sobg zmiane
innego.

Ideq stojaca za EigenBench jest wpierw zdefiniowanie takich parametréw transakcji, ktére
bytyby niezalezne wzgledem siebie (ortogonalnych; stad uzyta w publikacji nazwa eigen-characteristics
i okreslenie calej metodyki mianem analizy ortogonalnej, ang. orthogonal analysis), a dalej
opracowanie prostego programu, ktérego parametry pozwolityby kazda z nich z osobna mo-
dyfikowaé. Przy zalozeniu, ze wprowadzone parametry beda wyczerpujaco opisywac trans-
akcje (tj. ze dwa programy produkujace transakcje o zblizonych parametrach bedg poréwny-
walne w kwestii wydajnosci), by¢ moze mikrobenchmark pozwoli na generowanie obcigzen
systemu TM zblizonych do tych wytwarzanych przez pelnowymiarowe benchmarki.

Tabela 2.3 przedstawia zestaw ortogonalnych parametréw transakcji rozwazanych w [36].
Kontrprzyktadem moze tu by¢ zestaw: rozmiar transakcji (mierzony w liczbie operacji) i roz-
miar rw-setu, gdyz oba te parametry w sposéb oczywisty sg ze soba powigzane. Rysunek 2.25
przedstawia kod mikrobenchmarka. Wreszcie tabela 2.4 podaje wybrane powigzania parame-
tréow transakcji z argumentami programu wzorcowego.

Ideg programu jest wykonanie szeregu prostych transakcji, z ktérych kazda realizuje pewna
liczbe odczytéw wspoldzielonych struktur danych, ich zapiséw i operacji na danych lokal-
nych watku. Dodatkowo operacje na danych lokalnych wplatane sa pomiedzy kolejne trans-
akcje. Wspéldzielonymi strukturami danych sg trzy tablice, Array1, Array?2 i Array3, ktére
otrzymuja odpowiednio nazwy: hot, mild i cold. Nazwy te dobrze oddajg role poszczeg6l-
nych struktur w przetwarzaniu wspétbieznym (intensywno$¢ ich wspétbieznego wykorzysta-
nia). Tablica hot jest wspéldzielona i wspélbieznie wykorzystywana przez wszystkie watki.
Tablica mild jest podzielona na roztaczne czesci, po jednej dla kazdego watku i odczytywana
oraz zapisywana transakcyjnie. Wreszcie tablica cold, dzielona podobnie jak mild postuzy do
wykonywania operacji lokalnych z pominieciem TM.

Autorzy udowadniaja, ze przy pomocy wprowadzonej przez nich metodyki mozna ustali¢
charakterystyke wybranych programoéw z zestawu STAMP (genome, vacation, labyrinth, ssca2,

8to, ze sposob, w jaki program wzorcowy obciaza system TM zalezy, poza semantyka rozwiazywanego pro-
blemu algorytmicznego, od parametréw wejsciowych (jezeli tylko benchmark takie posiada) nie ulega watpliwo-
$ci. Ze wzgledu na ten zwigzek w dalszej czeSci raportu terminem workload bedzie okresla¢ sie zaré6wno samg
charakterystyke transakcyjna, jak i zestaw argumentéw benchmarka, ktére $cisle wptywajq na jej ksztatt.



Tablica 2.3: Parametry transakcji stanowigce ortogonalng charakterystyke transakcyjng programu wzorco-

wego. Za: [36].
Parametr Definicja
wspo6tbieznosé Liczba dzialajacych wspétbieznie watkow.

(ang. concurrency)

wielko$¢ zbioru
roboczego
(ang. working-set size)

Liczba lokalizacji w pamieci, do ktérych program wzorcowy
czesto sie odwoluje.

dhugo$é transakcji
(ang. transaction length)

(Srednia) liczba transakcyjnych odwotant do pamieci wspét-
dzielonej w ramach pojedynczej transakcji.

skazenie
(ang. pollution)

Procent transakcyjnych odwotarn do pamieci wspétdzielonej
jaki stanowig zapisy.

czasowa lokalno$¢
odwolan (ang. temporal
locality)

Prawdopodobieristwo z jakim transakcyjny dostep do pamieci
wspotdzielonej bedzie dotyczylt lokalizacji, do ktérej transakcja
odwotywala sie juz wczes$nie;j.

poziom
wspolzawodnictwa
(ang. contention)

Prawdopodobieristwo, z jakim pojedyncza transakcja napotka
konflikt.

przewaga (dostepéw do
pamieci
wspoldzielonej)

(ang. predominance)

Procent cykli rozkazowych procesora przeznaczonych na re-
alizacje dostep6éw do faktycznie wspétdzielonych struktur da-
nych wzgledem wszystkich cykli konsumowanych podczas wy-
konania benchmarka.

gestos$é
(ang. density)

Procent cykli rozkazowych procesora przeznaczonych na reali-
zacje dostepéw do danych lokalnych watkéw poza transakcjq
wzgledem wszystkich cykli rozkazowych przeznaczonych na
realizacje dostepéw do danych lokalnych.




Tablica 2.4: Wybrane elementy powigzania charakterystyki transakcyjnej mikrobenchmarka EigenBench z jego
argumentami. Opracowanie wiasne na podstawie: [36].

Parametr Sposéb wyliczenia wartoS$ci
concurrency N
transaction length | Ry + Ry + Wy + Wy = Ty
temporal locality Ict
working-set size Ap+ Ay + A
I W+ W,
ollution —
p Tien
, ( , ( (N—1)W1’(1—lct)))Wf*Ri
contention 1-|1-min|l1,
A
Gdzie:

N - liczba watkéw

R1, R, - liczba odczytéw tablic Arrayl i Array2 w ramach pojedynczej transakcji
Wy, W, - liczba zapiséw tablic Arrayl i Array2 w ramach pojedynczej transakcji
Ay, A, A3 —rozmiary tablic Arrayl, Array2 i Array3

R}, W] - liczba unikatowych odczytéw i zapiséw tablicy Arrayl w ramach pojedyn-
czej transakcji
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static long A1, A2, A3 /* rozmiary tablic */, N /* liczba wqgtkow */;
static long *Arrayl, *Array2, *Array3;

4 void init_arrays() {

5 Arrayl = malloc(Al * sizeof(long));

6 Array2 = malloc(A2 * N * sizeof(long));

4 Array3 = malloc(A3 * N * sizeof(long));

g}

10 void test_core(tid /* identyfikator biezqcego wgtku */ , loops, lct, R1, W1, R2,

W2, R3_i, W3_i, Nop_i, k_i, R3_o, W3_o, Nop_o, k_o) {

long val = 0;
long total = W1 + W2 + R1 + R2;

13 for (int i=0; i<loops; i++) {

14 start();

(r1, r2, wl, w2) = (R1, R2, W1, W2);

16 {Wyczy$¢ indeksy zapamietane dla kazdej z tablic.}

for (int j=0; j<total; j++) {
(action, array) = rand_action(rl, wil, r2, w2);
index = rand_index(tid, lct, array);

21 if (action == READ)

22 val += read(array[index]);

23 else

write(array[index], val);
if (j % k_i == @) // by skalowac liczbe op. Llokalnych wewngtrz trans.
val += local_ops(R3_i, W3_i, Nop_i, val, tid);
¥
commit();
if (i % k_o == @) // by skalowac liczbe op. Llokalnych na zewngtrz trans.
val += local_ops(R3_o, W3_o, Nop_o, val, tid);

}

(Action, Array) rand_action(rl, wl, r2, w2) {
{Z prawdopodobieristwem bazujacym na wartosciach ri1, r2, wi i w2 wylosuj
operacje sposréd (READ, WRITE) i tablice sposSréd (Arrayl, Array2). Zmniejsz
o 1 wartos¢ odpowiedniej zmiennej.}

6 3

long rand_index(tid, lct, array) {
{Z prawdopodobieristwem Lct zwrdé indeks zapamietany dla tablicy array.
W przeciwnym przypadku wylosuj indeks z zakresu @..A1 (jezeli array==Arrayl)
lub tid*A2..(tid+1)*A2 (jezeli array==Array2) i zapamietaj wynik losowania
dla tablicy array.}

}

42 long local_ops(R3, W3, NOP, val, tid) {

43 {Wykonaj R3 odczytéw i W3 zapiséw wartosci w tablicy
Array3[tid*A3.. (tid+1)*A3] w losowej kolejnosci}
{Wykonaj NOP pustych operacji.}

Rysunek 2.25: Kod mikrobenchmarka EigenBench. Za: [36].

intruder) po to, by p6Zniej odwzorowacé ja na tyle dobrze, zeby uzyskaé w sposéb sztuczny
relacje wydajnosci dwéch systeméw TM (SwissTM i implementacji algorytmu TL2) zblizong
do uzyskanej przy uzyciu programoéw z grupy STAMP.

Bez watpienia przy zastapieniu pamieci wspo6tdzielonej pula obiektéw zlokalizowanych na
réznych weztach systemu rozproszonego i wprowadzeniu do EigenBench dodatkowego po-
dziatu dostepéw transakcyjnych na lokalne i zdalne mozna by pokusi¢ sie o wykorzystanie
tego narzedzia do ewaluacji D-STM. W tym raporcie jednak odstepuje sie od takiego zadania
podobnie jak od rozszerzenia zakresu analizy ortogonalnej (w tym: opracowania mapowa-
nia pomiedzy dodatkowymi argumentami mikrobenchmarka a parametrami transakcji roz-
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proszonych). Poza pokazaniem, ze w og6lnosci istnieje wykorzystujaca je technika ewaluacji
STM, mikrobenchmarki sg w tym raporcie wprowadzane po to Zeby, w miare mozliwosci staty
sie podstawg dla bardziej rozbudowanych programéw. EigenBench potrafi odtwarzac obcig-
zenia TM generowane przez takie programy, jednak nie wygeneruje ich od podstaw. Stad,
stawiajac sobie za cel realizm sposobu wykorzystania pamieci transakcyjnych przez propo-
nowane programy wzorcowe, n nie bedzie sie juz na nim skupiac.

2.6.3 STMBench7

Popularnos§¢ benchmarka STAMP jako narzedzia do oceny wydajnosci pamieci transakcyj-
nych nie ulega watpliwo$ci. Wynikac to moze chocby z faktu, Zze jego autorzy wlozyli spory
wysitek w opracowanie takich programéw wzorcowych, ktoére, bedac reprezentatywnymi przy-
ktadami ze swoich dziedzin, mogg znaczaco skorzysta¢ na integracji z odpowiednio dobrymi
mechanizmami sterowania wspétbieznoscia. By dopelni¢ obraz metod wykorzystywanych
do ewaluacji TM, nalezy jednak przedstawi¢ jeszcze analogiczne podejScie, wykorzystywane
zanim STAMP zostal opracowany. Dobrym przykladem benchmarka dla systeméw pamieci
transakcyjnej, ktory prébuje odwzorowac jej zastosowania w rzeczywistych aplikacjach jest
STMBench?7 [27].

Koncepcja przyswiecajaca jego autorom bylo przystosowanie do wspoétpracy z STM roz-
wigzania, ktére wykorzystywano dotychczas jako benchmark w innym obszarze informatyki.
Mozliwosci takiej adaptacji dopatrzono sie dla benchmarka OO7 przeznaczonego do oceny
wydajnosci obiektowych baz danych.

Wspdtdzielona struktura danych w STMBench? zostata przedstawiona na rysunku 2.26. Na
najwyzszym poziomie, obiektem, na ktérym operuje program, jest modut. Poziom ten sta-
nowi pozostato$¢ po OO7, w ktérym dopuszczalne bylo istnienie kilku takich obiektéw. Auto-
rzy benchmarka dla STM redukujg liczbe moduléw do jednego ttumaczac to niepotrzebnym
ograniczeniem poziomu wspoélzawodnictwa (przez ograniczenie przestrzennej lokalnosci do-
stepéw) gdy wspobibiezne operacje dzialajg na wielu z nich. Modut zawiera drzewo obiektéw,
z ktérych te bedace lisémi nazywane sg kolekcjami podstawowymi (ang. base assembly), a po-
zostate — kolekcjami ztoZonymi (ang. complex assembly). Kazdej kolekcji podstawowej przy-
pisany jest szereg czesci sktadowych (ang. composite parts), z ktérych kazda przechowuje graf
i wskazuje na pewien dokument. Graf sktada sie z czesci niepodzielnych (atomic parts) i pola-
czen, etykietowanych pewnymi obiektami.

Dodatkowo struktura danych wyposazona zostaje w szereg indekséw, pozwalajacych bez-
posrednio, tj. bez jej przechodzenia (ang. traversal), odwolywa¢ sie np. do cze$ci niepodziel-
nych graféw, czesci sktadowych i kolekcji podstawowych oraz ztozonych po identyfikatorze,
a do dokumentéw — po tytule.

Obiekty na kazdym poziomie dysponujg wskazZnikami na dzieci i rodzicéw, po to by umoz-
liwi¢ przechodzenie struktury w obu kierunkach.

Struktura taka, wedlug autoréw, w potaczeniu z odpowiednim zestawem wykonywanych
na niej operacji moze reprezentowac wiele aplikacji rzeczywistych, w tym CAD/CAM/CASE
(czego dowodza tworcy jej pierwowzoru — OO7) czy aplikacji serwerowych, obstugujacych jed-
nocze$nie wielu uzytkownikéw (serwery gier sieciowych, serwery proxy/cache, itp.).
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Rysunek 2.26: Architektura wspoétdzielonej struktury danych, wykorzystywanej w STM-
Bench7. Opracowanie wtasne na podstawie: [27]
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STMBench7 udostepnia cztery klasy operacji wykonywanych w ramach benchmarka:

e dlugie przejscia (ang. long traversals), w calo$ci zapozyczone z 007, operujace na wszyst-
kich kolekcjach i/lub cze$ciach niepodzielnych. Pewien odsetek tych operacji moze
wprowadza¢ modyfikacje w czes$ciach niepodzielnych lub w dokumentach.

» krotkie przej$cia (ang. short traversals), z ktérych cze$¢ pochodzi z 007, — wedréwki
przez strukture losowq $ciezka, rozpoczynajaca sie modutem, dokumentem lub cze-
§cig niepodzielna. Pewien ich fragment moze wspomagac sie indeksami. Do krot-
kich przejs¢ zalicza sie takze specyficzna operacje, ktéra nie przechodzi po strukturze
danych, lecz operuje na jej pojedynczym poziomie. Przeglada ona wszystkie kolekcje
podstawowe i sprawdza spetnienie pewnego warunku dla niektérych sposréd ich czesci
sktadowych. W og6lnoSci krotkie przejScia mogg wprowadzaé modyfikacje w czeSciach
niepodzielnych graféw lub w dokumentach.

» krétkie operacje (ang. short operations), rowniez czeSciowo pochodzace z 007, spro-
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wadzajq sie do wybrania (losowo lub w oparciu o pewne kryterium; najczesciej przy
pomocy indeks6w) od jednego do kilku obiektéw i wprowadzenia modyfikacji w nich
samych lub w ich najblizszym otoczeniu.

¢ modyfikacje strukturalne (ang. structure modifications), wprowadzone specjalnie na po-
trzeby STMBench?. Ich zadaniem jest dodanie lub usuniecie szeregu obiektéw (kolekcji
podstawowych/zlozonych), wzglednie modyfikacja polaczerr miedzy nimi, w sposéb lo-
sowy. Zakres modyfikacji zostat ograniczony tak, by struktura nie ulegta degeneracji (co
mialoby miejsce np. w sytuacji gdy usuniecie wielu potaczen znaczaco ogranicza moz-
liwos¢ wykonania krétkich przej$¢), ani by przesadnie sie nie rozrosta.

Operacje te wykorzystywane sg do skomponowania workloadéw, ktérych krétka charaktery-
styke zawiera tabela 2.5. Dalszej modyfikacji, poza czestoSciag wykonywanych operacji moze
podlegac ich zestaw (pewne typy operacji mogg zostac catkowicie wylaczone) i liczba watkéow
bioracych udzial w przetwarzaniu.

Tablica 2.5: Domysine parametry workloadéw w STMBench?. Za: [27].

Typ obciazenia
Kategoria Z przew/agat Zréwnowazony z prz‘eV\,raga(
odczytow zapisow

Opera(:].e / odczytujace 90 60 10
stan obiektéw
Wari " -

ar}anty operacji m’ody 10 40 90
fikujace stan obiektow
dlugie przejscia 5
krétkie przejscia 40
krotkie operacje 45
modyfikacje struktury 10

By mozna bylo poré6wnywac wydajno$¢ systemé6w pamieci transakcyjnych nie tylko miedzy
soba, ale takze i w odniesieniu do innych mechanizméw sterowania wsp6tbieznoscia, STM-
Bench?7 implementuje operacje takze przy uzyciu zamkéw drobnoziarnistych (dostarczajac
osobny zamek rozrézniajacy odczyty i zapisy dla kazdego poziomu struktury; jest to strategia
medium-grained locking, w przeciwienistwie do fine-grained locking i podej$cia wykorzystu-
jacego ,grubsze ziarno” blokowania (w tym konkretnym przypadku — pojedynczy zamek dla
calej struktury danych, a wiec global lock.

STMBench7 stanowi probe wykorzystania TM w spos6b zblizony do jej potencjalnych rze-
czywistych zastosowan. Nie jest to by¢ moze tak wyrazne, jak w przypadku STAMPa, cho¢
autorzy (m.in. powotujac sie na analize realizmu OO7 i wprowadzone do niego modyfika-
cje) twierdza, ze benchmark odtwarza wiele typowych schematéw odwotani do wspétdzielonej
struktury danych, wykorzystywanej w przetwarzaniu wspétbieznym.

W kontekscie tego raportu STMBench?7 nie bedzie wykorzystywany. Przeciwnosci, jakie
mozna napotkaé przy prébie ,rozproszenia’ tego benchmarka prezentowane sa w [6, punkt
2.2].
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2.6.4 Wybrane mikrobenchmarki dla systemu HyFlow

HyFlow [54], framework pamieci transakcyjnej o budowie modutowej, dostarczajacy ponadto
szereg implementacji modutéw, w tym optymistyczng pamie¢ transakcyjng typu data-flow,
bazujaca na algorytmie TFA, optymistyczng pamie¢ transakcyjng typu control-flow (Snake D-
STM [55]), szereg regul arbitrazu i moduty odpowiedzialne za komunikacje miedzy weztami,
nie moze oby¢ sie bez odpowiednich narzedzi weryfikujacych wydajnos$¢. Jak wspomniano
wcze$niej, najprawdopodobniej brak jest gotowych rozwigzan w zakresie pelnowymiarowych
benchmarkéw dla rozproszonych pamieci transakcyjnych. Zapewne autorzy HyFlow, zda-
jac sobie sprawe z pracochlonnos$ci wytworzenia takiego benchmarka od podstaw postano-
wili ograniczy¢ wysitki wktadane w testy wydajno$ciowe do stworzenia 7 mikrobenchmarkéw,
z ktérych cztery zostang tu przedstawione. Pierwszy z nich reprezentuje schemat powtarza-
jacy sie w wielu mikrobenchmarkach dla r6znych pamieci transakcyjnych i r6znych jezykow
programowania. Drugi demonstruje uzyteczno$é podejscia control-flow do tworzenia rozpro-
szonych aplikacji.

2.6.4.1 Benchmark DHT

Rozproszona tablica haszowa (ang. distributed hash table, DHT) stala sie juz swoistym wzor-
cem projektowym dla systeméw rozproszonych. DHT przypomina w kwestii struktury orga-
nizacyjnej zwykla tablice haszowa. Przechowywa¢ w niej mozna pary (klucz, wartosé), przy
czym rozmieszczenie par w weztach wyznaczane jest przez skrot klucza.

Przeciwdziedzina funkcji haszujacej ,nawijana” jest na pierscieri, by¢ moze nawet wielo-
krotnie, formujac spirale. Na pier§cieniu w mniej wiecej réwnych odstepach rozmieszczone
sg wezty. Skréty, ktére zgodnie z ruchem wskazéwek zegara znajdujg si¢ w pierScieniu przed
wezlem (ale za poprzednim) wyznaczajgq (w odniesieniu do skrétu klucza) te pary, za prze-
chowywanie ktérych wezel jest odpowiedzialny.

Generalnie rozproszona tablica haszowa udostepnia trzy operacje wysokopoziomowe:

* V get(K key); —zwraca warto$¢ identyfikowang przez sprecyzowany klucz jezeli tylko
taki klucz jest elementem pewnej pary znajdujacej sie w tablicy,

e void put(K key, V value); —wstawia pare (klucz, wartosé) do tablicy. Zaleznie
od przyjetych koncepcji routingu zadan, klient tablicy haszowej (ktérym moze by¢ np.
dowolny wezel) udostepniajacy te metode programiscie skontaktuje sie z odpowiednim
wezlem (wyznaczanym przez skrét klucza) i zleci mu przechowanie pary. Gdy para o ta-
kim samym kluczu juz istnieje, zostanie nadpisana,

* void remove(K key) — usuwa z tablicy haszowej pare identyfikowana przez podany
klucz.

Istotg rozproszone;j tablicy haszowej, poza byciem okreslonym wzorcem architektury systemu
rozproszonego, jest uodpornienie konstrukcji na dolaczanie, odlaczanie sie i awarie weztow.
Z racji ztozonosci problemu ten aspekt DHT nie bedzie dalej rozpatrywany.

Benchmark DHT narzedzia HyFlow sprowadza sie do udostepnienia dwéch typéw transak-
cji wraz z mozliwoS$cia okreélenia jaki ma by¢ ich udziat w przetwarzaniu. Transakcje odczy-
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e Jednokrotne nawijanie zakresu
wartosci skrétéw na pierscien.
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Wielokrotne nawijanie zakresu
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Rysunek 2.27: Przykfadowa architektura rozproszonej tablicy haszowe;.

tujace dane dokonujg atomowo okreslonej liczby wywotan funkcji get (), podczas gdy trans-
akcje modyfikujace dane dokonujg atomowo szeregu zmian warto$ci skojarzonych z okreslo-
nymi kluczami poprzez usuniecie z tablicy starej pary i wstawienie nowe;j.

2.6.4.2 Benchmark bank

Benchmark bank jest podrecznikowym przyktadem stosowania transakcji. Szereg kont ban-
kowych (t-obiektéw) jest rozmieszczony miedzy weztami, ktére pelnig w tym przypadku role
oddziatéw banku. Transakcje odczytujace dane ustalajg sumaryczng wysoko$¢ kwot zdepono-
wanych na zadanej liczbie kont zlokalizowanych potencjalnie w ré6znych oddziatach, podczas
gdy transakcje modyfikujace stan systemu dokonuja pojedynczych przelewéw bankowych.

Poniewaz liczba kont jest znana z goéry, a na kazdym poczatkowo znajduje sie ta sama,
ustalona wcze$niej kwota, w dowolnej chwili wykonaé mozna transakcje sprawdzajaca spéj-
no$¢ stanu systemu. Transakcja ta ustali sume kwot zdeponowanych na wszystkich kontach
ze wszystkich oddzialéw banku i poré6wna wynik z oczekiwang warto$cig.
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2.6.4.3 Benchmark loan

Benchmark loan to program wzorcowy dla pamieci transakcyjnych typu control-flow. Symu-
luje on dzialanie systemu transferéw pienieznych, w ktérym posiadacze zasobéw (zdalne t-
obiekty) rozdystrybuowani sa miedzy wezly. Jednostka otrzymujaca prosbe o udzielenie po-
zyczki prébuje ja zrealizowac. Zazwyczaj jej wtasne $rodki nie beda w tym celu wystarczajace
i sama bedzie musiala sie zapozyczy¢. Benchmark pozwala na okreslenie dwoch parametréw
takiego zagniezdzania pozyczek: branching, méwiacy o tym u ilu jednostek sam odbiorca
prosby moze sie zapozyczy¢ i nesting, méwiacy jak gleboko zapozyczanie moze si¢ zagniez-
dza¢é. Przyktady znaczenia tych parametréw przedstawiono na rysunku 2.28.

(a) branching=2 inesting=5 (b) branching=1inesting=6 (c) branching=3 i nesting=4

Rysunek 2.28: Przyktadowe topologie zagniezdzonych pozyczek. Za: [57].

Poniewaz loan przeznaczony jest dla pamieci typu control-flow, nie mozna w nim rozr6z-
ni¢ operacji odczytu i zapisu. Nie beda wiec w nim istnie¢ transakcje jedyne odczytujace
dane.

Sam benchmark moze okazac sie przydatny z racji tego, ze wraz ze wzrostem wartos$ci para-
metréw branching lub nesting, liczba t-obiektéw zaangazowanych w wykonanie transakcji
(a wiec rozmiar access-setu) ro$nie wyktadniczo.

2.6.4.4 Benchmark vacation

Autorzy HyFlow wykorzystujg benchmark zapozyczony z zestawu STAMP do oceny wtasnych
rozwigzan. Cho¢ STAMPowa wersja vacation nie jest nazywana mikrobenchmarkiem, po-
mimo tego, ze implementowany przez nig algorytm pozwala na niemal dowolne sterowanie
parametrami transakcji (czy to z racji faktu, ze vacation jest elementem wiekszej catosci, czy
z powodu tego, ze uzyte tam podejScie wystarcza dla benchmarka testujacego wieloproceso-
rowe TM), wersja rozproszona zostala sklasyfikowana jako mikrobenchmark dlatego, ze nie
wykorzystuje w spos6b wyrazny rozproszonego charakteru systemu, w ktérym miataby by¢
uruchamiana.

Benchmark vacation implementuje prosty rozproszony system rezerwacji wykorzystywany
przez biuro podrézy. Zbiér rekordéw tabeli zawierajacej informacje o mozliwych do zare-
zerwowania elementach (przelotach, samochodach do wynajecia, pokojach hotelowych), po-
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dobnie jak zbiér rekordéw tabeli opisujacej powigzania klienta z rezerwacjami i zbiér opiséw
samych rezerwacji, jest rozproszony. Jego elementy umieszczone zostaja w wezlach systemu
rozproszonego wedtug pewnego statlego wzorca. Cho¢ mozna doszukiwac sie w takim po-
dejsciu analogii do poziomego partycjonowania danych, to jezeli wiadomo, ze baza danych
ma funkcjonowaé w Srodowisku rozproszonym, znane sa lepsze podejscia, ktére od poczatku
biorg ten fakt pod uwage (por. punkt 3.6.2 w tym raporcie lub tez [20]).

Benchmark udostepnia cztery typy transakcji wykonywanych z losowa czestosciag na obiek-
tach wspoéldzielonych w systemie rozproszonym:

1. Dla klienta o identyfikatorze losowanym z okre$lonego zakresu (od 0 do query_range)
dokonywana jest rezerwacja statej liczby (parametr query_per_transaction) losowo
wybranych elementéw réznych typéw. Podczas rezerwacji dla kazdego z trzech typéw
wybierany jest ten sposroéd wylosowanych elementéw, ktéry ma najnizszg cene. Jezeli
wreszcie wybrane w ten sposéb elementy sg dostepne (dla kazdego typu istnieje co
najmniej jeden, ktéry nie zostat jeszcze zarezerwowany), rezerwacja jest dokonywana.
W przeciwnym przypadku klient rezygnuje.

2. Klient moze zosta¢ usuniety z systemu. Poniewaz przypisanych moze mu by¢ wiele
rezerwacji, z ktérych kazda sklada sie z trzech elementéw, proces ich uwalniania objety
zostal transakcja.

3. Informacje o dostepnych elementach i ich cenach mogg zosta¢ zmodyfikowane. Dla
stalej liczby losowo wybranych elementéw ((parametr query_per_transaction; mak-
symalna liczbe poszczeg6lnych elementéw kazdego typu w systemie okresla parametr
query_range) wylosowane zostajg nowe ceny i typy operacji. Te ostatnie przechowy-
wane sg w zmiennych logicznych, z ktérych kazda przyjmuje warto§¢ TRUE z prawdopo-
dobienistwem 50%. Modyfikacja kazdego z elementéw odbywa sie¢ w nastepujacy spo-
sob: jezeli element nie istnieje w systemie, to jest tworzony i przypisuje mu sie nowa
cene; w przeciwnym wypadku, w zaleznoSci od typu operacji moze on zosta¢ usuniety,
lub zmieniona moze by¢ jego cena.

4. Wprowadzona zostaje tez dtuga transakcja odczytujaca dane, ktérej zadaniem bedzie
wyS$wietlenie wszystkich aktualnych rezerwacji znajdujacych sie w systemie.

2.6.5 Mikrobenchmarki dla Atomic RMI

Jeszcze skromniej w kwestii dostarczanych benchmarkéw prezentuje sie Afomic RMI. Poza kil-
koma mikrobenchmarkami zapozyczonymi od HyFlow (zapewne w celu wstepnego poréwna-
nia obu systemoéw), i to na dodatek tylko tymi, w ktérych da sie przewidzie¢ zawarto$c¢ access-
setu przed rozpoczeciem transakcji, Atomic RMI dostarcza jeden program, ktéry trudno jest
nawet nazwa¢ aplikacjg wzorcows.

2.6.5.1 Benchmark hotel

Benchmark hotel jest ¢wiczeniem dla studentéw, majacym pokazywaé podstawowa wade SVA
i demonstrowac sposéb jej unikania. Jako ¢wiczenie, nie doczekat sie on nawet oficjalnej im-
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Rysunek 2.29: Schemat bazy danych wykorzystywany przez mikrobenchmark vacation dla
systemu HyFlow.

plementacji. Zadanie sprowadza si¢ do zaimplementowania systemu rezerwacji pokoi hote-
lowych.

Dany jest hotel dysponujacy n pokojami go$cinnymi oraz m salami konferencyjnymi. Wy-
r6zni¢ mozna tez trzy typy klientéw. Turysta rezerwuje jeden pokéj, po czym po uptywie okre-
Slonego czasu zwalnia go. Organizator spotkania rezerwuje jedng sale konferencyjna, a po
uplywie pewnego czasu takze ja zwalnia. Obaj, gdy w hotelu brak wolnych pomieszczer od-
powiedniego typu, rezygnujq z rezerwacji. Dla odmiany organizator konferencji rezerwuje k
salil > k pokoi. Po uplywie okreslonego czasu zwalnia je, a gdy w hotelu nie ma dostatecz-
nej liczby miejsc, odczekuje pewien czas i ponawia prébe.

Ideg zadania jest wskazanie mozliwosci powstania waskiego gardla przy typowych rozwia-
zaniach postawionego problemu. Odwotywanie sie przez kazda z transakcji rezerwujacych
pokoje do jakiejkolwiek formy recepcji powoduje podwyzszenie poziomu wspoélzawodnic-
twa w dostepie do niej, a poniewaz transakcje sg kolejkowane, wolno dziatajagce wezly beda
op6Znia¢ przetwarzanie wszystkich innych (kazda transakcja musi poczekaé na zwolnienie
recepcji przez potencjalnie wolno dzialajaca poprzedniczke). Proponuje sie wiec rozwigza-
nie, w ktérym transakcje sprawdzaja dostepno$é pokoi bezposrednio w spos6éb losowy lub
wykorzystujac uzgodniony wcze$niej schemat dostepow.






Rozdziat 3
Modelowanie systemu i wybor
implementowanych rozwigzan

Niniejszy rozdzial poswiecony bedzie wszystkim zagadnieniom, ktére, nie reprezentujac ak-
tualnego stanu wiedzy w zakresie pamieci transakcyjnych (w tym: rozproszonych), nie wiaza
sie tez $ciSle z implementacjg zaproponowanych programéw wzorcowych, opisywang w ko-
lejnym rozdziale.

W pierwszej kolejnosci nalezy podkresli¢ szereg r6znic pomiedzy transakcjami wykonywa-
nymi na pamieci operacyjnej, a transakcjami bazodanowymi. Pewne fragmenty tego poréw-
nania zostaly juz przedstawione w punkcie 2.4.1, jednak dokladniejsza analiza jest niezbedna
w przypadku, gdyby nie dato sie zaadaptowa¢ na potrzeby D-STM zadnego z benchmarkéw
dla pamieci transakcyjnych uzywanych w systemach wieloprocesorowych i przyszto do two-
rzenia benchmarka od podstaw. Nalezy tez zaprezentowaé podstawowe mozliwo$ci i ograni-
czenia testowanych w tym raporcie pamieci transakcyjnych w zakresie ich interfejséw progra-
mistycznych.

Kolejnym krokiem jest wprowadzenie modelu rozproszonej pamieci transakcyjnej, ujmuja-
cego jej aspekty kluczowe dla wykonywania pomiaréw wydajnosci. Istnieje narzedzie, ktére,
stosujac podejscie podobne do proponowanego w oparciu o ten model daje mozliwo$¢ testo-
wania wlasnych implementacji pamieci transakcyjnej. Nastepnym punktem w tym rozdziale
bedzie wiec przedstawienie tego narzedzia, jego uzytecznosci dla prowadzonych badan i wia-
snoéci utrudniajacych jego wykorzystanie.

Na koniec przedstawione i przedyskutowane zostang wymagania stawiane kandydatom na
programy wzorcowe dla rozproszonych pamieci transakcyjnych. Umozliwig one odniesienie
rozwiazan wspotbieznych przedstawionych w punkcie 2.6.1 (narzedzie STAMP) do cech $ro-
dowisk rozproszonych.

Podsumowaniem rozdzialu bedzie wstepne sformulowanie propozycji w zakresie bench-
markéw dla D-STM.
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3.1 Transakcje bazodanowe a transakcje na pamieci
operacyjnej

Bez watpienia jednym z hipotetycznych powodéw, dla ktérych pamieé transakcyjna moze zy-
ska¢ popularnos¢ jako narzedzie programowania wspétbieznego jest wykorzystywanie przez
nig powszechnie znanej wsréd programistéw abstrakcji. Transakcje sa powszechnie wyko-
rzystywane do interakcji aplikacji z bazami danych przy uzyciu pewnego deklaratywnego je-
zyka stuzacego do specyfikowania modyfikacji oraz kryteriéw odczytu/wyszukiwania danych
(np. okreslony dialekt SQL) i interfejsu udostepnianego przez system zarzadzania baza da-
nych (ang. database management system, DBMS) dla poszczegblnych jezykéw programowa-
nia (nazywanego konektorem), najczeSciej w postaci API i implementujacej je biblioteki kodu.
Mozna zapewne pokusi¢ sie o stwierdzenie, Ze na wyzszym poziomie abstrakcji, zdominowa-
nym przez mapowanie obiektowo-relacyjne (ang. object-relational mapping, ORM) znacze-
nie transakcji przy interakcjach aplikacji z baza danych bedzie z perspektywy programistéw
mniejsze, jednak ORM nie jest mechanizmem na tyle uniwersalnym, by wypart podejscia ba-
zujace na konektorach (jest wolny, pamieciochtonny i zapewne niemozliwy do stosowania
w jezykach nieobiektowych). Dopdéki wiec programisci moga korzystaé z transakcji bazodano-
wych istnieje ryzyko, ze beda przez ich pryzmat postrzega¢ pamie¢ transakcyjna, a to z kolei
wymaga podkreslenia réznic pomiedzy tymi dwiema abstrakcjami.

3.1.1 Zestaw wtasnosci ACID

ACID (atomicity, consistency, isolation, durability) to zestaw wlasno$ci opisujacych transakcje
w systemach baz danych. Mozna je, cho¢ nie bezposrednio, odnie$¢ do transakcji na pamieci
operacyjnej lub zbiorze rozproszonych zasobéw.

Niepodzielno$¢, atomowos$¢ (ang. atomicity). Jest to wlasno$¢ méwigca o tym, ze wszystkie
operacje sktadajace sie na transakcje zostang wykonane, albo jezeli nie jest to mozliwe, zadna
z nich nie pozostawi po sobie §ladu. Nie bedzie zatem dopuszczalna sytuacja, w ktérej jedna
z operacji sktadowych nie powiedzie sig, a transakcja skutecznie zatwierdzi zmiany. Podobnie
transakcja wycofujaca wprowadzone zmiany nie moze pozostawi¢ po sobie §ladu. W odnie-
sieniu do baz danych [31] nazywa te wlasno$¢ failure atomicity.

Sp6jnosé (ang. consistency). Znaczenie sp6jnosci stanu bazy danych jest zawsze definiowane
przez aplikacje (jest zalezne od jej semantyki). Zazwyczaj sprowadza sie to do okreSlenia
szeregu niezmiennikéw (ang. invariants), ktérych naruszenie moze odbywac sie tylko w wy-
padku i tylko na czas wprowadzania ztozonych modyfikacji stanu. Rolg transakcji bazodano-
wej jest przeprowadzenie systemu z jednego stanu spéjnego w kolejny.

Harris et al. w [31, punkt 1.3] odnosza tak rozumiang sp6jno$¢ do pamieci transakcyj-
nych, zaznaczajac, ze $cisle laczy sie ona z wlasnoScig failure atomicity. W oczywisty spos6b
stan systemu moze utraci¢ sp6jno$¢ w sytuacji, gdy w obliczu awarii transakcji cze$¢ wpro-
wadzonych przez nig zmian nie zostanie wycofana. Guerraoui i Kapatka rezygnuja z uwzgled-
nienia w definicji sp6jnosci stanu systemu, podajac nastepujaca intuicyjna interpretacje tej
wlasnosci dla pamieci transakcyjnych: historia wykonania (por. punkt 3.3.1) produkowana



3.1 Transakcje bazodanowe a transakcje na pamieci operacyjnej 97

z wykorzystaniem systemu TM jest spdjna, gdy kazdy odczyt t-obiektu A przez transakcje t
zwraca albo warto$¢, ktéra transakcja t ostatnio do niego zapisata, albo warto$¢ zapisana do
tam przez inng transakcje pod warunkiem, Ze ta juz zatwierdzita wprowadzane przez siebie
zmiany [26, str. 67].

Izolacja (ang. isolation). To, ze dwie transakcje znajduja sie wzgledem siebie w izolacji ozna-
cza¢ bedzie, ze zadna z nich nie jest w stanie dostrzec faktu, ze druga aktualnie jest wyko-
nywana. W przypadku baz danych bedzie mozna méwi¢ o réznych poziomach izolacji, od
read uncommitted, pozwalajacego transakcji odczyta¢ zmiany wprowadzone, ale jeszcze nie
zatwierdzone przez inng, poprzez read committed, pozwalajacej transakcji odczytaé stan nie-
spojny, ale z modyfikacjami innych transakcji wprowadzanymi niepodzielnie, do full isola-
tion, gwarantujacego odczyt stanu systemu, ktéry zawsze bedzie sp6jny. W przypadku pa-
mieci transakcyjnych izolacja bedzie zazwyczaj rozumiana jako full isolation, przy czym w pew-
nych okoliczno$ciach dopuszczalne stanie sie odczytywanie niezatwierdzonych zmian pod
warunkiem jednak, ze taki odczyt skoriczy sie ostatecznie wycofaniem transakcji czytajacej
(por. punkt 2.4.1, niesp6jne migawki).

Trwalo$¢ (ang. durability). Dla baz danych trwalo$¢ oznacza, ze zmiany wykonane przez za-
twierdzong juz transakcje nie zostang wycofane, nawet w obliczu awarii. Stosowalno$¢ tego
kryterium do pamieci transakcyjnych jest kwestig dyskusyjng [31]. Z jednej strony pisze sie
o tym, ze ze wzgledu na ulotny charakter no$nika informacji trudno jest méwié o jakiej-
kolwiek trwatoSci zmian wprowadzanych przez transakcje do pamieci operacyjnej. Z dru-
giej, trwalo$¢ zmian moglaby przejawiac sie w tym, ze pozostang one widoczne od momentu
wprowadzenia do momentu zakoniczenia wykonania programu. Podejscie takie wydaje sie
stluszne dla system6w wieloprocesorowych, ale tez i dla rozproszonych, w ktérych z racji r6z-
norodno$ci mechanizméw radzenia sobie z awariami (np. poprzez odtwarzanie stanu po jej
wystapieniu) problem znikajacych modyfikacji nie nie pozostaje bez znaczenia.

Wthasno$¢ failure atomicity pamieci transakcyjnych zostaje w [31, punkt 1.2.1] zastgpiona
inng cecha. Autorzy argumentujg wprowadzenie tej zmiany potrzeba rozszerzenia pojecia
niepodzielno$ci na inne aspekty poza ryzykiem niepowodzenia wykonania pojedynczej ope-
racji. ,atomowo$¢ w obliczu btedéw”, majaca nikle znaczenie dla réwnolegtych (por. tabela
1.1), cho¢ juz nie rozproszonych, pamieci transakcyjnych (chyba, ze za btad uznac wysta-
pienie konfliktu przy dostepie), bedzie teraz dodatkowo gwarantowac niepodzielno$¢ wpro-
wadzania modyfikacji wzgledem wspétbieznych odczytéw. Powstanie kryterium atomowego
wykonania transakcji (ang. atomic execution), rwnowazne wlasnosci przezroczystosci imple-
mentacji TM, laczace niepodzielnos$¢ z zapozyczong z ACID najsilniejszg sposréd gwarancji
izolacji.

3.1.2 Deklaratywny a imperatywny charakter transakcji

Réznice (gtéwnie w obszarze podatnosci systemu pamieci transakcyjnej na btedy) wynikajace
z objecia transakcja sekwencji rozkazéw, wzgledem deklaratywnej specyfikacji zmian, opisy-
wane byly juz wcze$niej (por. punkt 2.4.1 (niespdjnosé migawek), punkt 2.4.5 (btedy uzycia
wczesnego zwalniania)). OczywiScie istniejg rozszerzenia jezykoéw deklaratywnych pozwala-
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Tablica 3.1: Wiasnosci ACID w odniesieniu do DBMS i TM.

Wlasnos$¢ Transakcje bazodanowe Transakcje na pamieci opera-
cyjnej
niepodzielnos¢ | failure atomicity, niepodzielno$¢ | failure atomicity razem z nie-
w obliczu awarii przytrafiajacej | podzielnoscia wprowadzania
sie w trakcie wykonywania trans- | modyfikacji z  perspektywy
akciji. jedynie wspoélbieznych trans-
akcji (staba atomowosé) lub
wszystkich wspélbieznych form
odczytu (silna atomowosé).
spéjnosc Znaczenie wlasno$ci definio- | Gwarancja dotyczaca obrazu
wane przez aplikacje w odniesie- | stanu systemu, postrzeganego
niu do stanu systemu. przez pojedyncza transakcje.
izolacja Rézne poziomy izolacji, od moz- | Wymagana pelna izolacja lub
liwosSci odczytywania niezatwier- | ewentualnie odczytywanie za-
dzonych modyfikacji do gwaran- | twierdzanych atomowo zmian.
cji spojnosci calego odczytywa-
nego obrazu.
trwatosé Utrwalenie wynikoéw zatwierdzo- | Dyskusyjne znaczenie dla pa-
nych transakcji w sposéb od- | mieci transakcyjnych.
porny na awarie.

jace wprowadza¢ do baz danych modyfikacje w sposéb proceduralny (np. PL/SQL w dialekcie
Oracle czy PostgreSQL), jednak przede wszystkim pesymistyczny charakter metod sterowania
wspolbieznos$cig stosowanych w systemach zarzadzania bazami danych [31] pozwala unikna¢
choc¢by anomalii spowodowanych niesp6jnoScig migawek.

Z perspektywy programisty imperatywny charakter transakcji wykonywanych na pamieci
operacyjnej bedzie mial znaczenie w dwéch gtéwnych obszarach. Po pierwsze projektujacy
transakcje musi wiedzie¢ czy, i ewentualnie jakich, anomalii moze spodziewa¢ sie w postrze-
ganym przez nig stanie systemu. Po drugie, musi pamietaé, ze transakcje moga zostac niejaw-
nie powt6érzone w nastepstwie rozwigzania konfliktu. Te kwestie koniecznie nalezy uwzgled-
ni¢ przy projektowaniu sposobdow interakcji transakcji ze §wiatem zewnetrznym, zwlaszcza
jezeli wprowadza sie wewnatrz niej nietransakcyjne modyfikacje wspétdzielonej lub lokalnej
puli zasob6éw. Problem ten wydaje sie prostszy do rozwigzania, gdy zrezygnujemy z instru-
mentacji kodu transakcyjnego wykonywanej automatycznie. Wtedy bowiem programista jest
w stanie dostrzec wspomniane zagrozenie.

W punkcie 2.4.6 wspomniano takze, ze kryteria poprawnos$ci stosowane zazwyczaj w od-
niesieniu do transakcji bazodanowych nie sa wystarczajace w przypadku pamieci transakcyj-
nych. Poniewaz jedng z przyczyn takiego stanu rzeczy jest r6znica pomiedzy charakterem
transakcji, imperatywnym z jednej a deklaratywnym z drugiej strony, w tym punkcie przed-
stawiony zostanie przyktad pokazujacy, ze zachowanie wtasno$¢ uszeregowalnosci, typowej
dla problematyki transakcji bazodanowych, w polaczeniu z wlasnoscig odzyskiwalnosci nie
wystarczy, by okresli¢, ze wykonanie grupy transakcji zachodzi poprawnie.

Zachowanie przez grupe wykonanych transakcji wlasnosci uszeregowalnosci oznacza, ze
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da sie je utozy¢ w takiej kolejnosci, ze gdyby wedltug niej zostaly wykonane sekwencyjnie (nie
nachodzac na siebie w czasie), wptynetyby na stan bazy danych w taki sam sposéb, w jaki
zrobily to faktycznie.

Zachowanie wtasnos$ci odzyskiwalno$ci oznacza, ze zadna sposréd zatwierdzonych trans-
akcji nie odczytata zmian, ktére pézniej zostaty wycofane.

Sytuacje, w ktérej obie te wlasno$ci sg zachowane przedstawia rysunek 3.1. Wpierw trans-
akcja t; odczytuje z t-obiektu x warto$¢ 0. Nastepnie transakcja t, zapisuje warto$¢ 1 za-
réwno do t-obiektu x, jak i y. Wreszcie t; odczytuje z y warto$¢ 1 i zostaje wycofana.

ftrstart() it;:rollback()
T1 |—| —
= x 3 >
2 |s S /S
C |m ~ | o
.. % ] < [J]
Pamiec | < <
wspétdzielona | x N
5 o) E’,\ o
v a o =
. + + . A
tyrstart() /& o ity commit()
H = X2 :

L ;

Rysunek 3.1: Wykonanie dwéch transakcji, zachowujace wtasnosé serializability i recovera-
bility, ale nie zachowujace opacity. Za [25, prezentacja PPoPP].

Wthasnosci: uszeregowalnos$é i odzyskiwalno$¢ zostajg zachowane. Istnieje bowiem takie se-
kwencyjne ulozenie transakcji, ktére w efekcie zmienia warto$ci zapamietang w t-obiektach x
iy z(0,0) na (1, 1): wpierw wycofana transakcja t;, potem t,. Poniewaz t,, jedyna wycofana
transakcja nie wprowadza zmian, nie ma mozliwosci by wtasno$¢ odzyskiwalnosci zostata na-
ruszona. Mimo to transakcja t; postrzega niespdjng migawke i moze tym samym np. wpas¢
w petle nieskoriczong zanim w og6le skompletuje zmiany przeznaczone do zatwierdzenia.

Dla wykonania transakcji t; i to w sposéb oczywisty nie jest zachowana wlasno$¢ przezro-
czystosci, co wynika wprost z trzeciej wlasnosci sktadowej, opisanej w punkcie 2.4.6.

3.1.3 Amortyzacja kosztéw synchronizacji dostepu

Koszty wykonania transakcji, cho¢ w ogoélnosci istotne w systemach pamieci transakcyjne;j,
beda zapewne w pierwszej kolejnosci interesowac projektantéw algorytméw pamieci trans-
akcyjnej, a dopiero p6Zniej jej uzytkownikéw. Bez watpienia jednak wszystkie systemy, w kt6-
rych wydajno$¢ przetwarzania odgrywa kluczowa role beda podatne na wystepowanie trade-
off6w miedzy wydajnoScig wlasnie a prostotg uzytkowania. W sytuacji gdy narzuty zwigzane
z przetwarzaniem transakcyjnym trzeba zredukowac, bedzie to mozliwe zapewne w zamian
za pozbawienie transakcji pewnych gwarancji, co juz moze bezposrednio dotyczy¢ programi-
stow. Dla przyktadu Harris i Fraser nazwg transakcje w systemie WSTM ,lekkimi”, zapewne
z racji tego, ze WSTM nie gwarantuje operowania na spdjnym stanie pamieci. By¢ moze be-
dzie tez istnie¢ mozliwos¢ (a czasem i potrzeba) takiego projektowania transakcji, by niwe-
lowa¢ wady algorytmu TM. W kontekscie Atomic RMI wspominano o mozliwo$ci wczesnego
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zwalniania obiektéw na Zadanie, poprzez symulacje wiekszej liczby dostepéw podczas reali-
zacji jednego (por. punkt 2.3.4). Takie ,wymuszone” zwolnienie t-obiektu wigze sie wiec z re-
alizacjq dostepu, a zatem potencjalnie takze i z (kosztownym czasowo) przestaniem komuni-
katu przez siec¢ (jezeli tylko t-obiekt jest obiektem zdalnym). Forma optymalizacji wykonywa-
nej przez projektanta transakcji — programiste moze wiec by¢ tutaj mozliwie najdokltadniejsze
specyfikowanie warto$ci supremum liczby dostepéw wszedzie tam gdzie tylko jest to mozliwe.

Podstawowa ré6znica miedzy pamieciami transakcyjnymi a systemami zarzadzania baza
danych w konteks$cie przetwarzania transakcyjnego jest to, ze w bazach danych informacje
przechowywane sg zazwyczaj na dysku twardym. Czas dostepu do danych jest tam zdecydo-
wanie wiekszy niz czas dostepu do pamieci operacyjnej. W efekcie systemy zarzadzania baza
danych mogg sobie pozwoli¢ na implementacje znacznie bardziej kosztownych czasowo (bo-
wiem wspo6tbieznych z oczekiwaniem na dostep do dysku) rozwigzan w zakresie synchroniza-
cji dostepu niz systemy pamieci transakcyjnej. Z uwagi na rozmiar i powszechno$¢ transakcji
bazodanowych (tylko silna atomowos¢), a takze wymdg zapewnienia wspo6tbieznosci doste-
péw (bazy danych ze swojej natury, wykorzystywane wspotbieznie przez wielu uzytkowni-
kéw) w tej roli nie bedzie mégl wystepowac globalny zamek wspétdzielony. Mozna juz jednak
sobie wyobrazi¢ podej$cie bazujace na (kosztownym) wykrywaniu zakleszczeni, co w prak-
tyce bedzie wykorzystywane, nawet w systemach zarzadzania rozproszong baza danych (por.
podejécia do wykrywania rozproszonego zakleszczenia: path-pushing, wykorzystywane np.
przez algorytm Obermarcka [48] i edge-chasing, wykorzystywane przez algorytm Chandyego-
Misry-Haasa [15]).

3.2 Model programistyczny systemow pamieci transakcyjnej

By rozpocza¢ dyskusje o programach wzorcowych dla dwéch systeméw D-STM pojawiajacych
sie w tym raporcie, HyFlow i Atomic RMI, nalezy wpierw pokaza¢ jakie mozliwosci pamieci
te oferuja programistom. W tym celu nie wystarczy przedstawi¢ interfejsu programistycz-
nego, bowiem ten, czy to rzeczywisty, czy modelowy (pod postacig wprowadzonego juz wcze-
$niej zbioru procedur start (), read () /urite()/access(), commit () i abort () /retry())
stanowi tylko wycinek funkcjonalno$ci rozproszonego systemu pamieci transakcyjnej. Oma-
wiany za$§ w tym punkcie model programistyczny, czy tez model programowania (ang. pro-
gramming model) przedstawia programiScie sp6jng i kompletng abstrakcje pamieci transak-
cyjnej, wlaczajac w to kwestie zwigzane z instrumentacja kodu czy deklaratywnymi konstruk-
cjami jezykowymi pozwalajacymi definiowa¢ transakcje.

Elementami, ktére nie sg ujete w API, a stanowig cze$¢ modelu programistycznego moga
by¢ m.in. nastepujace kwestie:

¢ jak (co programista ma zrobi¢ by) utworzy¢ nowy t-obiekt? czy jest to mozliwe do wy-
konania dynamicznie (np. z wewnatrz transakcji)?

¢ jak (co programista ma zrobi¢ by) uzyskaé¢ namiastke zdalnego t-obiektu?

* w jaki sposéb t-obiekty sg identyfikowane?

e czy (i jak) mozna opisac¢ transakcje deklaratywnie? Czy system pamieci transakcyjnej
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udostepnia konstrukcje jezykowe umozliwiajace definiowane sekcji atomowych?

* czy da sie i w jaki sposéb wymusi¢ wycofanie transakcji (wykona¢ non-forcible roll-
back)?

* jaka jest semantyka powtdrzenia transakcji (czy trzeba je zleci¢ recznie po wykryciu
konfliktu, a jezeli nie to ktére z modyfikacji sa automatycznie wycofywane)?

* w jaki spos6b D-STM informuje o awarii zdalnego t-obiektu?

W zakresie pamieci transakcyjnych dla systeméw wieloprocesorowych modele programistyczne
sg na tyle podobne do siebie, ze autorzy STAMPa (por. punkt 2.6.1) mogli pozwoli¢ sobie na
wprowadzenie jednego interfejsu w celu integracji o$miu aplikacji wzorcowych z symulato-
rem pamieci transakcyjnych i szeScioma systemami rzeczywistymi.

Wspdlne elementy modeli programistycznych rozpoznawane przez STAMP to zastepowane
w programach wzorcowych makropoleceniami preprocesora jezyka C:

» wszelkie operacje wykonywane przed rozpoczeciem i po zakoniczeniu wykonania zréw-
noleglonej czesci programu (TM startup, TM shutdown),

» wszelkie modyfikacje pozycji na listach parametréw formalnych i aktualnych funkcji
wywolywanych wewnatrz wspétbieznych watkéw, w tym — wewnatrz transakcji

» wszelkie operacje wykonywane przy okazji tworzenia nowego i zakoriczenia wykonywa-
nia istniejacego watku (TM thread enter, TM thread exit)

* operacje utworzenia nowych t-obiektéw — alokowania pamieci tak wewnatrz watku, jak
i wewnatrz transakcji (alloc, TM alloc) oraz analogiczne operacje zwolnienia pamieci
(free, TM free)

* operacje rozpoczynania transakcji z wyr6znieniem transakcji jedynie odczytujacych wspoét-
dzielone dane (TM start, TM start RO) jej ponawiania i zatwierdzania (TM restart, TM end)

* operacje transakcyjnego odczytu oraz zapisu danych wspétdzielonych, w tym tych spry-
watyzowanych (TM shared/local write, TM shared read) z wyréznieniem operacji na wskaz-
nikach,

e operacja wczesnego wylaczania obiektu z read-setu (TM early release).

Dla rozproszonych pamieci transakcyjnych trudno bedzie o podobny uniwersalizm, zwtasz-
cza gdy jeden model ma obejmowac pamieci optymistyczne i pesymistyczne, a co za tym
idzie — dynamiczne i statyczne. Stad oba systemy omawiane wtym raporcie wymagajg osob-
nych opiséw sposob6éw, w jakie programisci aplikacji rozproszonych moga z nich korzystac.

3.2.1 Model programistyczny HyFlow

Model programistyczny HyFlow, zaréwno dla pamieci transakcyjnej typu data-flow (imple-
mentujacej Transaction Forwarding Algorithm), jak i control-flow (Snake D-STM) opisany jest
w [53].

Podstawowym elementem systemu HyFlow, poza implementacjg algorytmu pamieci trans-
akcyjnej jest lokalizator obiektéw (ang. locator). Rola tego komponentu to utrzymywanie
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i udostepnianie informacji o powigzaniach obiektéw z wezlami, ktére sg ich wlascicielami.
Sposé6b implementacji tego rozwigzania nie jest w tym momencie wazny. Lokalizatorem moze
by¢ na przyktad rozproszony katalog obiektéw. Dla programisty wazne jest to, jaki interfejs
ma do dyspozycji w zakresie przypisywania obiektom wtascicieli i jaka jest semantyka po-
szczegoblnych operacji wchodzacych w jego sklad.

Lokalizator w HyFlow w ramach swojego interfejsu udostepnia dwie operacje: 1ookup (id)
oraz register(id, object). Pierwsza z nich pozwala wyszuka¢ obiekt o podanym iden-
tyfikatorze w systemie i, w zalezno$ci od przyjetego podejscia uzyskaé jego namiastke (dla
control-flow) albo lokalng kopie (dla data-flow). Cho¢ ani architektura HyFlow [53, punkt
3.3] ani sposéb instrumentacji kodu transakcyjnego [53, punkt 3.3.1] nie bedg tu omawiane,
wprowadzenie interfejsu lokalizatora bedzie potrzebne chocby do plytkiego wgladu w imple-
mentacje modelu programistycznego.

HyFlow dostarcza rozproszone transakcje dla jezyka Java. Jego model programistyczny
w duzej mierze bedzie bazowal na adnotacjach wprowadzonych w Java 1.5. Adnotacje to
pewne dodatkowe informacje, zazwyczaj udostepniane programowi w trakcie wykonania, po-
zwalajace oznaczy¢, a takze i przekaza¢ pewne parametry m.in. klasom/obiektom, polom,
metodom i zmiennym lokalnym.

By utworzy¢ t-obiekt, programista musi skonstruowa¢ odpowiadajacy mu obiekt za po-
mocg operatora new. Mechanizm instrumentacji zadba o to, by konstruktor obiektu reje-
strowat go w lokalizatorze. Oczywiscie sam obiekt musi wcze$niej zosta¢ odpowiednio przy-
stosowany do swojej roli. W pierwszej kolejnosci ma implementowa¢ interfejs wymuszajacy
na nim posiadanie identyfikatora. Dalej powinien zosta¢ oznaczony odpowiednig adnotacja,
tak by silnik instrumentacji wiedziat, ze obiekt bedzie podlegal zdalnym dostepom w modelu
control-flow i mégl odpowiednio przetworzy¢ udostepnianie innym metody.

Dla modelu data-flow nie sg wymagane zadne specyficzne akcje w odniesieniu do pél, ich
gettedw czy setteréw, jednak dla modelu control-flow nalezy dodatkowo oznaczyé odpowied-
nig adnotacjg wszystkie te metody, ktére mogg by¢ wywolywane zdalnie.

Podstawa dla sekcji atomowych sa w HyFlow metody opatrzone odpowiednimi adnota-
cjami. Metoda oznaczona adnotacjg @Atomic, moggca ponadto definiowa¢ maksymalng liczbe
powtoérzen i limit czasowy wykonania transakcji, zawiera¢ bedzie kod transakcyjny. Stad moze
zosta¢ niejawnie wykonana wielokrotnie, w zamian za gwarancje niepodzielno$ci takiego wy-
konania. Jedynie dostepy do zdalnych i lokalnych t-obiektéw sg zastepowanie odpowiadaja-
cymi im procedurami transakcyjnymi read () i write (). Metoda atomowa nie powinna wiec
m.in. wprowadzaé¢ zmian do stanu obiektu (np. jego p6l) ktérego jest czescia, chyba ze sam
obiekt jest wykorzystywany w roli t-obiektu w transakcji.

Pozyskiwanie t-obiektéw wewnatrz transakcji odbywa sie poprzez ich ,otwarcie”. Lokali-
zator udostepnia wysokopoziomowg procedure open(id, mode), ktéra moze odwotywac sie
do lookup(id) i w potgczeniu z pewnym modutem dostepu do obiektéw zwracaé¢ namiastke
lub lokalng kopie. HyFlow rozréznia trzy tryby otwierania t-obiektéw: read — tylko do od-
czytu, write — do zapisu (i odczytu) oraz shared — do odczytu i zapisu, jednak nie powodu-
jacy umieszczenia t-obiektu ani w read- ani we write-secie transakcji.

HyFlow udostepnia pamiec transakcyjng w formie blokéw atomowych przy wykorzystaniu
instrumentacji. Stad programista nie bedzie miat (przynajmniej wprost) dostepu do procedur
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wycofywania transakcji na zadanie (abort()) i jej ponawiania (retry()). W kwestii powt6-
rzefi wykonania programista moze mie¢ wplyw na wybér reguly arbitrazu wykorzystywanej
do rozwigzywania konfliktéw miedzy transakcjami. HyFlow implementuje m.in. nastepujace
reguly arbitrazu (opisane w [31, punkt 2.3.3]):

* passive (na potrzeby HyFlow nazywana default) — transakcja, ktéra napotka konflikt
(tj. wykona jako druga operacje konfliktowa) wycofuje sie i rozpoczyna ponowne wyko-
nanie, moze tez odczekiwac losowy czas przed ponowieniem (mechanizm backoff),

* aggressive — transakcja, ktéra napotka konflikt zawsze wymusza wycofanie drugiej
(zwanej ofiara! — ang. victim),

* polite - transakcja napotykajaca konflikt oczekuje zgodnie z regula exponential back-
off przed wycofaniem ofiary. Po zakonczeniu kazdego oczekiwania sprawdza sie czy
konflikt nadal wystepuje,

* karma — podstawg do rozwigzania konfliktu sa tutaj priorytety odpowiadajace liczbie
t-obiektéw wykorzystywanych przez transakcje (sumarycznie dla wszystkich jej powt6-
rzen); transakcja napotykajaca konflikt, posiadajaca wyzszy priorytet natychmiast wy-
cofuje ofiare. Za to gdy posiada nizszy priorytet, wykonuje n cykli odczekanie-ponowny
dostep do zasobu, gdzie n oznacza réznice w priorytetach obu transakcji?,

* timestamp — arbitraz wygrywa ta transakcja, ktéra rozpoczeta wykonanie jako pierwsza
wedlug zegara czasu rzeczywistego (lub dowolnego innego zegara globalnego). Oczy-
wiécie w systemie rozproszonym bezposrednie poréwnywanie czasu réznych weztéw
jest niepraktyczne jezeli nie bezsensowne. HyFlow przypisuje jednak kazdemu weztowi
licznik 1c, ktéry zapewne moze petnic role przyblizenia czasu rzeczywistego w ustale-
niu relacji pomiedzy transakcjami,

* kindergarten — kazda transakcja utrzymuje liste innych transakcji, z ktérymi przegrata
arbitraz. Jezeli transakcja napotykajaca konflikt posiada ofiare na swojej liScie, natych-
miast jg wycofuje. Jezeli za$ nie — sama odczekuje pewien (staly) okres i wycofuje swoje
zmiany. Ma to zapewni¢ naprzemienno$¢ transakcji w dostepie do t-obiektu powodu-
jacego konflikt.

Przyktad kodu, jaki programista musi dostarczyé, by zaimplemetnowac wezet listy jedno-
kierunkowej przedstawiony zostat na rysunku 3.2. Modyfikacje powigzan wezla z innymi ele-
mentami listy oraz modyfikacje warto$ci wezla realizowane sg przez metody, ktére mozna
wywolywac¢ zdalnie. Rysunek 3.3 przedstawia implementacje podstawowych operacji wyko-

nywanych na liscie linkowanej. Warto dodaé, ze ze wzgledu na wtasno$é¢ komponowalnosci®

lw zasadzie ofiarg jest ta transakcja, ktéra przegrywa arbitraz. Jednak dla czytelnosci opisu reguly arbitrazu

beda rozpatrywane z perspektywy drugiej transakcji, napotykajacej konflikt, podczas gdy pierwsza wen zaanga-
zowana zawsze bedzie nazywana ofiarg, cho¢ w istocie jest nig tylko potencjalnie.

20 cyklach odczekiwania i ponownego dostepu pisze Harris i inni w [31]. Wprowadzaja oni taki mechanizm
zapewne z racji tego, ze w og6lnosci reguty arbitrazu moga doprowadzi¢ do op6znienia dostepu zamiast do wy-
cofania jednej z transakcji (zwlaszcza dla wezesnego zarzadzania wersjami). W kodzie Zr6dlowym implementacji
reguty karma w HyFlow brak analogicznego elementu. Jezeli ofiara operowata dotychczas sumarycznie na mniej-
szej liczbie obiektéw, jest po prostu wycofywana. W przeciwnym wypadku to ofiara predzej czy péZniej wycofa
aktualna transakcje.

3wlasnoé¢ komponowalnosci pozwala wykorzystywaé jedne abstrakcje do budowy innych, bardziej ztozonych.
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(ang. composability) operacje te, objete transakcjami mogg zosta¢ uzyte do budowy bardziej
ztozonych operacji (np. sortowania listy), réwniez objetych transakcja, co nie byloby mozliwe
np. dla implementacji operacji podstawowych z uzyciem zamkéw.

1 /* Wezet Llisty jednokierunkowej. */
2 public class Node implements IDistinguishable {
3 private String id; // na potrzeby implementacji IDistinguishable
4 private Integer value;

private String nextId;

public Node(String id, Integer value) {

this.id = id;
{...} // w tym miejscu modut instrumentacji kodu doda polecenie

10 // umieszczenia obiektu w Llokalizatorze
11 }

@Remote
1 public void setNext(String nextId) { // metoda mozliwa do wywotania
15 this.nextId = nextId; // zdalnie w modelu control-flow
16 }
18 @Remote
19 public String getNext() { // metoda mozliwa do wywotania
20 return nextId; // zdalnie w modelu control-flow
}
23 @Remote
24 public Integer getValue() { // metoda mozliwa do wywotania
25 return value; // zdalniew modelu control-flow
}
Z
28 @Override
public Object getId() { // implementacja metody interfejsu
0 return id; // IDistinguishable
}
32}

Rysunek 3.2: Implementacja t-obiektu w HyFlow. Opracowanie witasne na podstawie: [53,
rysunek 3.1].

3.2.2 Model programistyczny Atomic RMI

Atomic RMI SciSle bazuje na mechanizmie zdalnego wywolywania metod Java RMI. Stad czyn-
noéci takie jak tworzenie czy dostep do t-obiektu beda stanowily rozszerzenia analogicznych
operacji wykonywanych przy uzyciu Remote Method Invocation (RMI).

By przygotowac obiekt do pelnienia roli t-obiektu nalezy umozliwi¢ wywotywanie wybra-
nych sposéréd jego metod zdalnie. W RMI sprowadzaloby sie to do zaprojektowania inter-
fejsu obiektu uwzgledniajacego zdalne metody oraz dostarczenia ich implementacji. Obiekt
implementujacy bylby potem eksportowany (tworzony bytby serwer RMI), a jego namiastka
umieszczana w rejestrze.

Te moga z kolei postuzy¢ do budowy jeszcze bardziej ztozonych. Jezeli implementacja sekcji atomowych bazo-
wataby na zamkach drobnoziarnistych, to zlaczenie dwdch mniejszych sekcji w jedna, wigeksza mogtoby z jednej
strony doprowadzi¢ do zakleszczenia, z drugiej zas naruszy¢ niepodzielnosé¢ wykonania (zaktadajac, ze nie wy-
znaczamy w sposéb automatyczny tych z zamkéw zamykanych zazwyczaj przez wewnetrzne sekcje, ktére nalezy
zamknaC przy rozpoczeciu wykonania zewnetrznej). Pamieci transakcyjne natomiast pozwalajg na taki sposéb
komponowania blokéw atomowych. Temat zagniezdzania jednych transakcji w innych nie bedzie jednak analizo-
wany wtym raporcie.
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/* "wrapper" Llisty jednokierunkowej. */
public class List {

String final HEAD = ... ; // identyfikator gtowy Llisty

@Atomic

public static void add(Integer value) {
Locator locator = HyFlow.getlLocator();
Node head = (Node) locator.open(HEAD);
String oldNext = head.getNext();
String newNodeId = newRandomUniqueString();
Node newNode = new Node(newNodeId, value);
newNode.setNext(oldNext);
head.setNext(newNodelId);

}

@Atomic
public boolean delete(Integer value) {
Locator locator = HyFlow.getLocator();
String next = HEAD;
String prev = null;
do { // wyszukiwanie usuwanego wezta
Node node = locator.open(next, "r"); // otwarcie wezta do
// odczytu

if (value.equals(node.getValue())) {
Node deletedNode = locator.open(next); // ponowne otwarcie
// do zapisu
Node prevNode = locator.open(prev); // ponowne otwarcie
// do zapisu
prevNode.setNext(deletedNode.getNext());
locator.delete(deletedNode);
return true; // znaleziono i usunieto wezet

}
prev = next;
next = node.getNext();

} while (next != null);
return false;

}
@Atomic

public boolean contains(Integer value) {
Locator locator = HyFlow.getlLocator();
String next = HEAD;
do { // przeszukiwanie Llisty
Node node = locator.open(next, "r"); // otwarcie wezta do
// odczytu

if (value.equals(node.getValue())) {
return true; // znaleziono odpowiedni wezet
}
next = node.getNext();
} while (next != null);
return false; // nie odnaleziono wezta

Rysunek 3.3: Konstruowanie transakcji w HyFlow. Opracowanie wiasne na podstawie: [53,

rysunek 3.2].

Atomic RMI wymaga uzupetnienia implementacji obiektu o pewne elementy, jak choéby

liczniki gv, 1v i 1tv oraz mechanizm tworzenia kopii zapasowych. Ich dodanie realizowane

jest przez wymuszenie tego, by implementacja obiektu zdalnego dziedziczyta po odpowied-
niej klasie. Jej instancja w efekcie pelni role posrednika opisanego w punkcie 2.3.4. By uczynié
obiekt dostepnym w systemie rozproszonym, pozostaje potem tylko skojarzy¢ namiastke uzy-

skang podczas eksportu z nazwa w rejestrze RMI — w niezmieniony sposéb.

Proces pozyskiwania t-obiektéw niczym nie rézni sie od pozyskiwania zwyktych namiastek.

OczywiScie wszystkie elementy access-setu muszg by¢ znane przed rozpoczeciem transakcji,

nie ma wiec mowy o tym, by pozyskiwac t-obiekty wewnatrz niej.

Pewne liczniki bedg musialy by¢ dodane do namiastki w momencie utworzenia na jej pod-
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stawie t-obiektu. Beda to: pv, rv, cc. W momencie deklarowania uzycia obiektu zdalnego
przez transakcje, w weZle przechowujacym jego implementacje tworzony jest posrednik trans-
akcyjny (t-proxy) tak, jak to pokazano w punkcie 2.3.4. Jest on niczym innym jak t-obiektem
istniejacym istniejacym tak dtugo jak transakcja, ktéra go utworzyla, tyle, ze przechowywa-
nym zdalnie.

Nalezy zaznaczy¢, ze w przeciwienstwie do HyFlow, w ktérym implementacja specjalnego
interfejsu zmusza wspotdzielone obiekty do tego, by same przechowywaly swoje identyfika-
tory, w Atomic RMI jedynym miejscem, z ktérego mozna uzyska¢ informacje o identyfikato-
rach obiektéw zdalnych jest rejestr RMI.

Konstrukcja transakcji sprowadza sie do jej utworzenia w oparciu o wskazany rejestr RMI,
zdefiniowania access-setu razem z supremum liczby dostep6éw dla kazdego umieszczonego
w nim obiektu i rozpoczecia wykonania. Wszystkie te kroki sg tozsame z wywotaniami odpo-
wiednich metod API Afomic RMI. Alternatywnie mozna przekaza¢ procedurze uruchamiaja-
cej transakcje obiekt (anonimowy) zawierajacy kod transakcyjny w postaci metody atomowe;.
Bez wzgledu na spos6b wskazania polecent do niepodzielnego wykonania, transakcje mozna
jawnie zatwierdzi¢ lub wycofa¢, a w przypadku obiektu anonimowego — takze ponowi¢ i po-
zostawi¢ niezakoniczong (zadanie uruchomienia procedury zatwierdzania spadnie wtedy na
system pamieci transakcyjnej).

Gdyby okazalo sie, ze zdalny t-obiekt ulegt awarii, préba wywotania jego metody zakonczy
sie wyrzuceniem wyjatku. Pozwoli to programiscie zdecydowac czy nalezy prébowaé kom-
pensowacé taka awarie, czy moze nalezy w cato$ci wycofa¢ transakcje. Gdyby zas okazato sie,
ze poprzednia transakcja wczesnie zwolnita element access-setu obecnej, a nastepnie wyco-
fata wprowadzane przez siebie zmiany, wyjatek bedzie w obecnej wyrzucany przy okazji wy-
wolania dowolnej zdalnej metody lub przy prébie zatwierdzenia zmian.

Z racji specyficznej konstrukcji algorytmu pewne operacje transakcyjne moga zajmowac
znacznie wiecej czasu niz inne. W szczeg6lnosSci pierwsze zdalne dostepy do kazdego z t-
obiektéw moga zosta¢ wstrzymane do momentu zwolnienia go przez poprzedniczke, a opera-
cja zatwierdzenia zmian bedzie musiata poczeka¢ az poprzedniczka zdecyduje sie ostatecznie
zatwierdzi¢ (lub wycofaé) swoje zmiany.

Rysunek 3.4 oraz 3.5 przedstawiajg przyktad wykorzystania Afomic RMI podobny do przy-
ktadu dla HyFlow z punktu 3.2.1. Poniewaz lista linkowana jest strukturg danych szczeg6lnie
trudng w uzyciu podczas stosowania statycznych pamieci transakcyjnych, przyktad bedzie
dotyczyt tablicy haszowe;.

3.3 Model systemu pamieci transakcyjne;j

W ogélnosci model jest pewna karykatura® rzeczywistego zjawiska. Moze przyttumiaé¢ pewne
jego cechy, a uwydatnia¢ inne, co czyni go mniej lub bardziej trafnym do okres$lonych zasto-
sowan (ale nigdy fatszywym lub prawdziwym) [50]. Model programistyczny pamieci transak-
cyjnych bedzie koncentrowat sie na aspektach TM istotnych z perspektywy uzytkowania tego

4zapewne Roy ma tu na mysli pewne starsze przyktady karykaturalnych portretéw oséb publicznych, cechujace
sie zazwyczaj nieproporcjonalnie duzymi gtowami.
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/* Zdalny interfejs bucketu. */
public interface RemoteBucket extends Remote {
Object get(Integer key) throws RemoteException;
void put(Integer key, Object value) throws RemoteException;

}

/* Implementacja bucketu. */
public class Bucket extends TransactionalUnicastRemoteObject // bucket
implements RemoteBucket { // dziedziczy po
9 // specjalnej
10 // klasie
11 public final int NUMBER;
private final Map<Integer, Object> contents
= new HashMap<Integer, Object>();

public Bucket(int number) throws RemoteException {
super();
16 NUMBER = number;
17 }
19 @Override
public Object get(Integer key) throws RemoteException {
return contents.get(key);

}

@Override
2 public void put(Integer key, Object value) throws RemoteException {
)¢ contents.put(key, value);

}

29 public static void allocate(int myId, int numNodes, // wywotywane przez
int numBuckets) throws RemoteException { // wezet przy starcie
Registry registry = LocateRegistry.getRegistry();
for (int i = @; i < numBuckets; i++) {
if (i % numNodes == myId) {
Bucket bucket = new Bucket(i);
RemoteBucket bucketStub = (RemoteBucket)
TransactionalUnicastRemoteObject
.exportObject(bucket, 0);
registry.rebind("bucket" + i, bucketStub);

Rysunek 3.4: Konstruowanie t-obiektu w Atomic RMI.

systemu przez programiste aplikacji réwnoleglych/rozproszonych. Algorytmy TM tez beda
swoistymi modelami. Uwzgledniajac (znowu) model srodowiska, w ktérym bedg dziata¢ ich
implementacje, prezentujg one koncepcje mechanizméw zapewnienia atomowego wykona-
nia blokéw kodu. Ten model moze postuzy¢ do wnioskowania o poprawnoSci, czy wydajno-
§ci rozwigzan, a takze o mozliwoSciach ich zaimplementowania w praktyce, jednak nie bedzie
juz dotyczyl kwestii wprost zwigzanych z implementacjg (np. wyrazenia algorytmu w konkret-
nym jezyku programowania).

Na potrzeby te raportu wprowadzony bedzie jeszcze jeden model pamieci transakcyjnej.
Ten z kolei ma uwzglednia¢ kwestie majace znaczenie dla pomiaréw wydajnosci.

3.3.1 Model zdarzeniowy systemow rozproszonych

Chcac obja¢ modelem elementy, w oparciu o ktére bedzie mozna mierzy¢ wydajno$é rozpro-
szonych pamieci transakcyjnych, trzeba zagtebi¢ sie w ich implementacje. Punktem wyjscia
do zbudowania modelu rozproszonej pamieci transakcyjnej bedzie pewien ogélny model sys-
temu rozproszonego uwzgledniajacy w pierwszej kolejnosci proces (program, ktéry w takim



1 /* Obudowa (wrapper) zbioru bucketow - tablica haszowa. */

2 public class Hashtable {

3 public final int MY_ID, NUM_NODES, NUM_BUCKETS;

4

5 public Hashtable(int myId, int numNodes, int numBuckets)

throws RemoteException {

6 MY_ID = myId;

7 NUM_NODES = numNodes;

8 NUM_BUCKETS = numBuckets;

9 Bucket.allocate(myId, numNodes, numBuckets); // alokacja bucketdéw
10 }
11
12 public Object get(Integer key) throws RemoteException {

3 int bucketNumber = hash(key) % NUM_BUCKETS;

14 RemoteBucket bucket;
15 try {
16 bucket = (RemoteBucket) LocateRegistry.getRegistry()

.lookup("bucket"+bucketNumber);

17 } catch (NotBoundException e) {
18 throw new RemoteException("Bucket #"+bucketNumber+" not found!");
19
20 return bucket.get(key);
21 }
22

23 /* Zwraca false, jezeli klucz juz jest w tablicy. */
24 public boolean put(Integer key, Object value) throws RemoteException {
25 int bucketNumber = hash(key) % NUM_BUCKETS;
26 Registry registry = LocateRegistry.getRegistry();

27 RemoteBucket bucket;
28 try {
29 bucket = (RemoteBucket) registry.lookup("bucket"+bucketNumber);
30 } catch (NotBoundException e) {

3 throw new RemoteException("Bucket #"+bucketNumber+" not found!");
32 }

33 boolean done = false;
34 boolean duplicateFound = false;

35 while (!done) { // prébuje zatwierdzié transakcje do skutku
36 duplicateFound = false;

37 Transaction t = null;
38 try {

3 t = new Transaction(registry); // budowanie access-setu
40 RemoteBucket tBucket = t.accesses(bucket, 2);
41 t.start(); // wykonanie transakcji
42 if (tBucket.get(ke I= null) {
43 duplicateFound = true;
44 t.free(tBucket); // wczesne zwalnianie bucketu
45 } else { // operacja ktora zajmuje duzo czasu, by
46 {...} // usprawiedliwic¢ wczesne zwalnianie w przypadku
47 // spetnienia warunku
48 tBucket.put(key, value);
49 }

50 t.commit();

51 done = true;
52 } catch (TransactionException e) {

53 if (t != null && t.getState()

I= Transaction.STATE_ROLLEDBACK) {

54 try {
55 t.rollback();

56 } catch (TransactionException ee) {

57 // mozna zignorowac btqd wycofywania

58 }
59 }
60 }
61
62 return !duplicateFound;
63 }
64 }

Rysunek 3.5: Konstruowanie transakcji w Atomic RMI.
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systemie sie wykonuje). Taki model formalny procesu rozproszonego wprowadza [11].
Procesem sekwencyjnym P; nazywana bedzie czworka:

pP; = (8;’,8?,81';370

gdzie:

8; —jest zbiorem stanéw S; procesu P;,

8? — jest zbiorem stanéw poczatkowych procesu, takim ze S‘i) <38,

€ —jest zbiorem zachodzacych atomowo zdarzen E;, ktére powoduja zmiane obecnego stanu
procesu na kolejny,

F; —jest funkcja tranzycji (przejscia): F; < 8; x €; x §;, ktéra okresla mozliwe kroki, jakie pro-
ces P; moze wykona¢ w danym stanie, tj. (S,E,S’) € F; jezeli tylko zajscie zdarzenia E jest
dopuszczalne w stanie S, a w jego efekcie proces zmienia stan na S’. Zdarzenie E powodujace
przejscie do stanu S’ jest dopuszczalne w stanie S, jezeli bezposrednie przejscie ze stanu S do
§' nie narusza semantyki programu.

Jak wida¢, poszczegdlne przejscia wyznaczane przez funkcje tranzycji moga by¢ lgczone
w ciagi. Ciagi takie nazywane sa wykonaniami lub tez realizacjami. Czesciowym wykonaniem
nazywa si¢ wykonanie S?,E},S},Elg,S?,...,Sf,E;*l,Sf“, dla ktérego (S;.‘,E;‘“,S;.”l) € F; dla
kazdego naturalnego u takiego ze 0 < u < s. Formalnie wykonaniem nazywane bedzie takie
cze$ciowe wykonanie, ktére rozpoczyna sie stanem poczatkowym S? c S(i). Wykonanie zawsze
koriczy sie stanem. Jezeli stan S znajduje sie na koricu pewnego wykonania, to nazywany be-
dzie stanem spdjnym lub osiggalnym. Gdyby z wykonania usuna¢ wszystkie zdarzenia, to wy-
nikowy ciag stanéw nazywany bedzie sladem wykonania. Gdyby z wykonania usuna¢ wszyst-
kie stany, otrzymany ciag zdarzen nazywany bedzie historiq wykonania procesu.

Kazdy proces, poza zdarzeniami odpowiadajacymi zmianie jego stanu, moze sprowokowaé
zaj$cie zdarzenia wykonujac operacje komunikacyjne. W szczeg6lnosci bedzie to operacja
wyslania wiadomosci M, send (P;, Py, M), gdzie P; jest nadawca, a P; odbiorcg oraz ope-
racja odebrania wiadomosci, receive (P;, P;, M), gdzie P; jest nadawca, a P; odbiorcaf’.
Zdarzenia powigzane z tymi operacjami nazywane bedg zdarzeniami komunikacyjnymi (w prze-
ciwienstwie do zdarzeri lokalnych). Dla operacji send() i receive() beda to odpowied-
nio e_send(P;, Pj, M) ie_receive(P;, Pj, M).Oczywiscie fakt, ze zdarzenia takie moga
zaj$¢ implikuje potaczenie proceséw kanatami komunikacyjnymi. W tym ujeciu zdarzenia
komunikacyjne bedg takimi zdarzeniami, ktére modyfikujq stan kanaléw komunikacyjnych
incydentnych z procesem, podczas gdy zdarzenia lokalne wptywaja jedynie na stan takiego
procesu.

Opis procesu sekwencyjnego mozna rozszerzy¢ tak, by uja¢ przy pomocy analogicznych
konstrukcji istote procesu rozproszonego.

Procesem rozproszonym I1 = {Py, P», ..., P,;} bedzie nazywana czworka:

M=(Z,39 A, )

5a takze warianty grupowe tych operacji: m.in. umozliwiajacy odebranie wielu wiadomosci jednoczesnie
i nadanie wiadomo$ci do wielu adresatéw naraz — rozgloszenie. Celem tego punktu nie jest jednak prezentacja
petnego modelu, a jedynie pokazanie w jaki spos6b mozna wykorzysta¢ pojecie zdarzenia i jego obstugi do opisu
systeméw rozproszonych.
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gdzie:

Y — jest zbiorem stanéw globalnych procesu rozproszonego: £ =38; x 83 X ... X 8y,

>0 _ jest zbiorem stanéw poczatkowych, takim ze X° C X,

A —jest zbiorem zdarzen, takim ze A=E;UEU...UEy,

® — jest funkcja analogiczna do funkcji tranzycji procesu sekwencyjnego: ® € X x A x X.

Tak jak stan procesu sekwencyjnego moze by¢ utozsamiany z zestawem biezacych war-
toéci jego zmiennych (i ewentualnie zawartoscia incydentnych kanatéw komunikacyjnych®),
tak stan procesu rozproszonego bedzie wektorem stanéw sktadowych proceséw sekwencyj-
nych. Zdarzenie procesu rozproszonego bedzie zdarzeniem zachodzacym w jednym z proce-
sow sktadowych, zmieniajagcym stan tego procesu i w efekcie stan catego procesu rozproszo-
nego.

Pomiedzy zdarzeniami zachodzacymi w procesie rozproszonym wprowadzi¢ mozna rela-
cje poprzedzania. Para zdarzen (E*, EY) znajduje si¢ w tej relacji jezeli 1) sa to zdarzenia za-
chodzace w tym samym procesie sktadowym i E* nastepuje wczeséniej, 2) E* jest zdarzeniem
nadania pewnej wiadomosci, a EY — zdarzeniem jej odebrania lub tez 3) w historii wykonania
istnieje taka sekwencja zdarzen, w ktérej E* jest zdarzeniem poczatkowym, EY — koricowym,
a dla kazdej pary kolejnych zdarzerr pomiedzy nimi zachodzi albo 1) albo 2). Jest jasne, ze
nie wszystkie pary zdarzen beda objete tg relacja. Stad zdarzenia z niej wytgczone, w postaci
par zdarzern wspétbieznych beda mogly wystepowaé w historii wykonania w r6znych kolejno-
$ciach, w zalezno$ci od czaséw trwania poszczegélnych stanéw proceséw sktadowych. Wybér
kolejnej tranzycji ze zbioru mozliwych nie jest wiec tutaj warunkowany jedynie mozliwoscig
(lub niemozliwo$cig) odebrania pewnej wiadomosSci oraz tym, jaki jest kolejny krok przetwa-
rzania (jak to mialo miejsce w przypadku procesu sekwencyjnego). Podejscie takie umozliwia
zamodelowanie niedeterminizmu przetwarzania w systemach rozproszonych.

W ujeciu uwzgledniajacym pewne aspekty zwigzane z implementacjami modelu, np. cha-
rakterystyke systemu pozwalajagcego weztom komunikowaé sie miedzy sobg, lokalna skla-
dowa procesu rozproszonego (proces sekwencyjny wykonywany w wezle systemu rozproszo-
nego) dzielona jest na dwa bloki funkcjonalne. Pierwszy z nich, proces aplikacyjny, pi, re-
alizuje pewien cel okres$lony przez uzytkownika systemu rozproszonego. Drugi, monitor, q;,
odpowiedzialny bedzie za wszystkie inne operacje, w tym wykonanie algorytméw operuja-
cych na warstwie middleware takiego systemu. Rozréznienie to pozwoli m.in. bardziej szcze-
go6towo opisa¢ mechanizm transferu wiadomosci (aplikacyjnej) z jednego procesu (aplikacyj-
nego) do innego.

Gdy proces aplikacyjny chce nada¢ komunikat, przesyla jego tres¢ oraz informacje o od-
biorcy monitorowi. Ten umieszcza wiadomo$¢ w kanale komunikacyjnym, opatrujac ja uprzed-
nio informacjami kontrolnymi, metadanymi. Gdy wiadomos$¢ dociera do docelowego wezta
systemu, otrzymuje jg monitor i przy uwzglednieniu zasad przekazywania wiadomosci mie-
dzy procesami aplikacyjnymi (np. koniecznoS$ci zachowania porzadku FIFO w komunikacji
na tej warstwie) albo jg buforuje do czasu zajécia pewnego zdarzenia, albo udostepnia proce-
sowi aplikacyjnemu bedgcemu odbiorcg. Takie udostepnienie wiadomosci daje pole do wpro-

6nadanie wiadomosci wyzwala zdarzenie e_send, ktére powoduje przejicie procesu do nastepnego stanu.
Przejscie takie nie musi (cho¢ zazwyczaj bedzie) modyfikowaé zawartosci zmiennych dla tego procesu.
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wadzenia kolejnego zdarzenia komunikacyjnego — e_deliver(P;, P;j, M).W zaleznoSci od
konwenciji, jego zaj$cie, wyzwalane przez monitor, moze wymusi¢ na procesie aplikacyjnym
wykonanie tranzycji, lub jedynie umozliwi¢ mu w przysztos$ci wykonanie z powodzeniem ope-
racji receive (), czyniac jedng z przysztych tranzycji mozliwa. Nalezy dodag¢, ze w takim uje-
ciu operacja receive () (sprawdz czy nie dotarta wiadomo$¢ od okreslonego nadawcy) wy-
konywana jest przez proces aplikacyjny, natomiast zdarzenie e_receive (nowa wiadomo$¢
dotarta kanalem komunikacyjnym) obstugiwane jest przez monitor.

kanat komunikacyjny

B o)
(]
A
!
le—]
Ix}
4
O
[

bufor wiadomosci
dostarczonych aplikacji

bufor wiadomosci odebranych
poza kolejnoscia

Rysunek 3.6: Podziat sktadowej lokalnej procesu rozproszonego na proces aplikacyjny p
i monitor q w kontekécie zapewnienia porzadku FIFO wiadomosci tam, gdzie nie zapewniaja
jej kanaty komunikacyjne.

Na potrzeby pewnych algorytméw rozproszonych monitory moga chcie¢ rozmawiaé bez-
posrednio ze sobg. W tym celu wprowadza sie rozr6znienie typéw wiadomosci przesytanych
przez kanaly komunikacyjne:

» ramka (ang. frame) — jest to prototyp jakiejkolwiek wiadomosci przesylanej w syste-
mie rozproszonym. Ramka jest strukturg zawierajaca pola przechowujace informacje
o nadawcy i odbiorcy wiadomosci, jej typie i unikatowym identyfikatorze (np. nume-
rze sekwencyjnym). Typ ten nigdy nie jest wykorzystywany bezposrednio do konstruk-
cji wiadomo$ci wysytanej do innego procesu. Stanowi wiec rodzaj klasy abstrakcyjne;j,
grupujacej wspdlne elementy wywiedzionych z niego pozostatych typéw wiadomosci.

* komunikat aplikacyjny (ang. message) — dziedziczy po ramce tak, by umozliwi¢ proce-
sowi aplikacyjnemu odczytanie metadanych wiadomosci. Poza polami ramki komuni-
kat aplikacyjny zawiera tez inne dane, ktérych znaczenie jest ustalane przez aplikacje-
nadawce (przy czym w sposOb oczywisty musi by¢ tez znane odbiorcy).

* wiadomos¢ kontrolna (ang. control) — dziedziczy po ramce, jednak w przeciwieristwie
do komunikatu aplikacyjnego pozwala na porozumienie si¢ ze sobg monitoréw. Dane
zawarte w tym typie wiadomosci (poza polami ramki) sg kwestig specyficzng dla algo-
rytmu realizowanego przez monitory, ktérego wiadomos¢ kontrolna jest czescia.

* sygnat (ang. signal) — jest specyficznym typem wiadomosci kontrolnej, ktéra nie zawiera
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zadnych dodatkowych danych. Jej rolg bedzie wiec np. powiadomienie monitora o zaj-
$ciu pewnego zdarzenia w innym.

* pakiet (ang. packet) — dziedziczac po ramce kapsutkuje jednoczes$nie wiadomo$¢ apli-
kacyjna tak, by mogta ona zosta¢ przestana pomiedzy monitorami. Moze tez zawieraé
inne, potrzebne monitorom pola. Warto zwréci¢ uwage na nadmiarowos$é danych —
pola ramki zar6wno w komunikacie aplikacyjnym, jak i w pakiecie. Monitor podczas
odbioru pakietu dekapsutkuje wiadomo$¢ aplikacyjng i dostarcza ja aplikacji, wiec by
proces aplikacyjny mégl np. zidentyfikowaé nadawce, niezbedne jest umieszczenie me-
tadanych takze w niej. Dla pewnych algorytméw zadaniem monitora bedzie tez prze-
kazanie pakietu dalej. Wéwczas metadane wiadomosci aplikacyjnej postuza np. do zi-
dentyfikowania jej ostatecznego odbiorcy.

«struct»Frame

+sender
+recipient

+type

+uuid
«structhnMessage «struct»Control «struct»Signal «struct»Packet

+... +... +...

Rysunek 3.7: Diagram klas reprezentujacych poszczegélne typy wiadomosci, wyrazony w je-
zyku UML.

W kontekscie niniejszego raportu celem wprowadzania modelu jest pokazanie, ze ze zdarze-
niami mogg zosta¢ powigzane pewne procedury ich obstugi. Fakt ten zostanie wykorzystany
p6Zniej, przy prébie zamodelowania w podobny sposéb pamieci transakcyjnej. By jednak
teraz dopetni¢ opis modelu, przedstawiona zostanie reprezentacja mechanizmu zegaréw lo-
gicznych Lamporta wyrazona za jego pomoca.

3.3.2 Model zdarzeniowy a pamieé transakcyjna

Jezeli by zatozy¢, ze w podobny do opisanego wczes$niej spos6b mozna zdefiniowaé zdarze-
nia zwigzane z operacjami wykonywanymi w powigzaniu z transakcjami i do kazdego takiego
zdarzenia dolaczy¢ procedure obstugi, badZ to catkowicie zastepujaca oryginalna operacje
(jak w przypadku instrumentacji), badz jedynie wykonywang oprécz niej i majaca wglad w jej
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struct Packet extends Frame {
Message data; // kapsutkowana wiadomos¢ aplikacyjna
int clock; // wartos¢ zegara nadawcy

Rysunek 3.8: Definicje typoéw komunikatéw na potrzeby realizacji mechanizmu Lamporta.

/* Obstuga zdarzenia e_send procesu aplikacyjnego. */

when e_send(Process sender, RemoteProcess recipient, Message message) {
// zwiekszenie wartosci zegara nadawcy
sender.clock += DELTA; // dla uproszczenia zazwyczaj DELTA = 1

// kapsutkowanie wiadomosci aplikacyjnej w pakiecie
Packet packet = new Packet();

packet.clock = sender.clock;

packet.data = message;

// operacja send() w monitorze umieszcza pakiet w odpowiednim
// kanale komunikacyjnym
send(sender, recipient, packet);

Rysunek 3.9: Procedura nadania wiadomosci o tre$ci otrzymanej od procesu aplikacyjnego
przez monitor g ender Procesu sktadowego Pgenger-

parametry, bylby to dobry punkt wyj$cia do budowy szkieletu (frameworka) programu wy-
korzystujacego pamiec transakcyjng jako mechanizm sterowania wspétbieznoscia. Szkielet
taki w drugim przypadku moégtby postuzy¢ do analizy dzialania implementacji okreslonych
algorytméw TM i wykonywania pomiaréw wydajnos§ciowych. W pierwszym za$, pozwalatby
w latwy sposéb laczy¢ aplikacje z istniejacymi implementacjami pamieci transakcyjnej i tym
samym poréwnywac rézne rozwigzania projektowe takich pamieci w warunkach zblizonych
do rzeczywistych.

Podobne podejscie stosowane jest w narzedziu STAMP, gdzie programista dostaje do dys-
pozycji szereg programéw wzorcowych, w ktérych kazde kluczowe zdarzenie zwigzane z pa-
miecig transakcyjng opatrzone jest makrem preprocesora jezyka C. Dzieki temu programista
moze W prosty sposob zintegrowac benchmark z pamiecig transakcyjng o niemal dowolnym
API, ale tez i np. zdecydowad, ze przy okazji odwotania do systemu TM w momencie zajécia
zdarzenia, jego parametry majg zosta¢ przechwycone i zarejestrowane na potrzeby p6Zniej-
szej analizy wykonania.

Podejscie to okazato sie uzyteczne dla wieloprocesorowych pamieci transakcyjnych. Moze
ono odegra¢ podobna role w systemach rozproszonych, z jednym zastrzezeniem, dotyczacym
probleméw w odczytywaniu stanu systemu rozproszonego, a opisanym dalej w punkcie 3.3.3.
Péki co podejmuje sie préobe sformulowania listy zdarzeni, jakie moga zaj$¢ w systemie wy-
korzystujacym rozproszong pamie¢ transakcyjng (majac na wzgledzie uzycie wykonywanego
w nim programu w roli benchmarka) razem z ich parametrami. Lista ta, przy zachowaniu
ograniczonej nadmiarowosci, powinna dawac¢ punkty zaczepienia zaré6wno implementacjom
pamieci transakcyjnych, jak i systemowi pomiarowemu, traktujagcemu taka pamieé jako ma-
szyne stanow.
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/* Obstuga zdarzenia e_receive monitora. */

when e_receive(RemoteProcess sender, Process recipient, Packet packet) {
// uaktualnienie zegara odbiorcy
recipient.clock = max(recipient.clock, packet.clock) + DELTA

// dekapsutkowanie wiadomosci aplikacyjnej
Message data = packet.data;

// udostepnienie wiadomosci procesowi aplikacyjnemu
deliver(sender, recipient, data);

Rysunek 3.10: Procedura dostarczania odebranej wiadomosci do procesu aplikacyjnego
przez monitor procesu sktadowego Precipient-

Tablica 3.2: Podstawowe zdarzenia identyfikowane w ramach rozproszonych pamigci transakcyjnych oraz ich
parametry.

Zdarzenie Parametry Opis

Zdarzenia z ramach programu wykorzystujacego D-STM

e_program_start | ¢ liczba Zdarzenie rozpoczecia przetwarza-
wspo6tbieznych nia, razem z informacjg o limicie
jednostek nakladanym na liczbe uruchamianych
przetwarzania wspotbieznych watkéw (parametr tylko

w przypadku wieloprocesorowych STM)
lub wezléw przetwarzania (D-STM,
jezeli tylko wezly nie dotaczaja/odla-
czajg dynamicznie). Taki parametr byt
wymagany przez niektére STM badane

przy uzyciu STAMPa.
e—pr—start’ ¢ identyfikator etapu | Zdarzenie rozpoczecia wykonywania re-
przetwarzania gionu wspoélbieznego (watku) na pew-
e dane nym etapie przetwarzania (w przypadku
przekazywane wieloprocesorowych STM).
watkowi
e—pr—end’ Zdarzenie zakoniczenia wykonywania re-

gionu wspétbieznego (watku).

7 zdarzenie nie bedzie wystepowalo w rozproszonych pamieciach transakcyjnych. Zostalo ono ujete w tabeli
dla dopelnienia obrazu. Nawet jezeli wezly systemu rozproszonego beda dziata¢ wielowatkowo, to bedzie sie za-
ktadag¢, ze kazdy taki watek odpowiada osobnemu, ,logicznemu” weztowi.



3.3 Model systemu pamigci transakcyjnej

115

Zdarzenie

Parametry

Opis

e_stage_start

¢ identyfikator etapu

Zdarzenie rozpoczecia okreslonego
etapu przetwarzania. Podzial aplikacji
réwnolegltej na wysokim poziomie abs-
trakcji na (raczej sekwencyjne) etapy
przetwarzania danych zostal zapozy-
czony z wybranych programoéw zestawu
STAMP (np. bayes, genome, ssca2) i be-
dzie, w miare mozliwosci, odtwarzany

w benchmarkach rozproszonych.

e_stage_end

¢ identyfikator etapu

Zdarzenie zakoriczenia okre§lonego

etapu przetwarzania.

Zdarzenia w ramach transakcji

e_start * klasa transakcji Zdarzenie rozpoczecia wykonywania
* access-set/read- transakcji (pierwszej préby) lub jej
i write-set (jezeli kolejnego powtérzenia.
wymagane)
* numer
powtérzenia
wykonania
* czy transakcja
read-only?
e_commit Zdarzenie wywolania przez programi-
ste (lub w wyniku instrumentacji kodu
transakcyjnego) procedury zatwierdza-
nia transakcji.
e_committed e czy wykryto Zdarzenie zakoriczenia wykonania pro-
konflikt/czy cedury zatwierdzania transakcji.
zatwierdzono
transakcje?

e_abort

¢ powdd wycofania

(forciblel non-
forcible
rollback)

Zdarzenie zlecenia przez programiste
lub przez system TM wycofania transak-
Cji.
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Zdarzenie Parametry Opis

e_retry ¢ powdd wycofania Zdarzenie zlecenia przez programiste
przed lub przez system TM ponowienia wyko-
ponowieniem nania transakcji.
(forcible/ non-
forcible
rollback)

e_access identyfikator Zdarzenie dostepu do wspéldzielonego

t-obiektu

czy jest to
odczyt/zapis (jezeli
STM/D-STM
rozr6znia)?

czy dostep zostat
zlecony z wewnatrz
transakcji?

czy wlascicielem
obiektu jest ten
sam wezel, ktory
inicjowat
transakcje (dla
dostepow

z transakcji?

czy dostep odbywa
sie z pominigciem
TM (dla dostepéw
z transakcji)?

obiektu/t-obiektu wykonywanego przez
watek/wezel.

e_accessed

czy wykryto
konflikt?

Czy rozwigzano
konflikt?

Zdarzenie zakoriczenia realizacji zle-
cenia dostepu do wspotdzielonego
obiektu/t-obiektu. Jezeli przyjaé ze zda-
rzenie to jest obslugiwane przez system
pomiarowy traktujacy TM jako maszyne
stanéw, pozostate parametry zdarzenia
mozna wydoby¢ z danych zachowanych
przez procedure obslugi e_access.
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Zdarzenie Parametry Opis

e_laccess Zdarzenie wykonania przez transakcje
kazdego dostepu innego niz dostep
(transakcyjny lub nie) do t-obiektu
(sprywatyzowanego lub nie). Wyr6znie-
nie tego zdarzenia moze postuzy¢ do
ustalenia dlugosci transakcji w postaci
liczby wszystkich realizowanych w niej

operacji.
e_release ¢ identyfikator Zdarzenie wczesnego zwolnienia t-
t-obiektu obiektu z read-, write- lub access-setu.
* zbidr, z ktérego
obiekt jest
wylaczany

Zdarzenia transakcyjne wystepujace poza transakcjq,

e_raccessed ¢ identyfikator Zdarzenie pojawienia sie w wezZle lo-
t-obiektu kalnym zadania (zdalnego) dostepu do
¢ identyfikator wezla | przechowywanego w nim t-obiektu,
zlecajacego ktére zostato przestane przez pewien
* czy jest to wezel zdalny.

odczyt/zapis (jezeli
D-STM rozr6znia)?

* czy dostep zostat
zlecony z wewnatrz
transakcji?

* czy dostep odbywa
sie z pominigciem
TM (dla dostepéw
z transakcji)?

3.3.2.1 Implementacja modelu — Deuce

Poniewaz wiele system6w rozproszonej pamieci transakcyjnej, w tym wszystkie analizowane
wtym raporcie, pozwala na tworzenie transakcji w jezyku Java [18, 54, 62, 64], podejscie ba-
zujace na makrach preprocesora a la C bedzie tu niemozliwe do zastosowania. Przed stwo-
rzeniem programéw wzorcowych dla tych systeméw, nalezatoby wiec rozwazy¢ mozliwosci
w zakresie integracji ich z pamieciami transakcyjnymi i systemem pomiarowym odpowiednie
dla jezyka Java.

Idea szkieletu pamieci transakcyjnej jako narzedzia, ktére pozwolitloby dostarczy¢ proce-
dury obstugi zdarzen zachodzacych w systemach TM z pewno$cia przy$wiecata twércom na-
rzedzia Deuce [38, 39]. Deuce jest bowiem rozwigzaniem w zakresie instrumentowania kodu
transakcyjnego dla jezyka Java, ktére pozwala laczy¢ okreSlone (ale caly czas standardowe)
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konstrukcje jezykowe stuzace definiowaniu transakcji z implementacjami STM.

W zakresie modelu programistycznego narzedzie to nie r6zni sie znacznie od odpowiada-
jacego mu fragmentu modelu programistycznego HyFlou®. Kod transakcyjny zawarty jest
wewnatrz metody opatrzonej odpowiednig adnotacjg. Jest on nastepnie instrumentowany
na etapie tadowania do pamieci operacyjnej tak, by odwotania do obiektéw wspétdzielonych
przez watki z wewnatrz transakcji przekierowywane byty do systemu TM. Od strony projek-
tanta pamieci transakcyjnej Deuce dostarcza mozliwo$¢ obstugi nastepujacych zdarzen®:
¢ ,sztuczne” zdarzenie tuz przed odczytem pola obiektu wspétdzielonego (zapewne umoz-

liwiajace op6Znienie samego odczytu jezeli jet to potrzebne do unikniecia konfliktu),

¢ odczyt pola obiektu wspétdzielonego,
 zapis pola obiektu wspétdzielonego,
* rozpoczecie transakcji,

* zatwierdzenie transakcji,

» wycofanie transakcji,

Mozliwa jest takze implementacja r6znych regut arbitrazu. Deuce dostarcza wreszcie w pakie-
cie przyktadowe implementacje algorytméw TM: optymistycznego z péZnym zarzadzaniem
wersjami — Transactional Locking II (bez i ze wsparciem dla regul arbitrazu) oraz optymistycz-
nego z wczesnym zarzadzaniem (wieloma) wersjami — Lazy Snapshot Algorithm [49] (réwniez
bez i ze wsparciem dla regut arbitrazu).

Na potrzeby realizacji cel6w stawianych wtym raporcie Deuce nie bedzie jednak dobrym
wyborem. W pierwszej kolejnosci nie oferuje on tego, czego oczekiwatoby sie po mecha-
nizmie integracji programu wzorcowego z pamiecig transakcyjng i systemem pomiarowym.
Zakresy odpowiedzialno$ci Deuce i modulu instrumentacji kodu HyFlow pokrywajg sie, co
w zasadzie wyklucza uzycie obu naraz (cho¢ mozna by pokusi¢ sie o zastosowanie Deuce
w innych pamieciach transakcyjnych, tak by upodobni¢ je do HyFlow w tym aspekcie). Do-
datkowo ubogi zestaw zdarzen, ktére moga by¢ obstuzone nie pozwoli np. na zintegrowanie
Deuce z pamieciami statycznymi, co jest dla tego raportu wymogiem niezbednym. Wresz-
cie Deuce nie jest szkieletem dla rozproszonych pamieci transakcyjnych, ani tez nie pozwala
na pelng integracje z rozwigzaniami typu control-flow (chyba, ze zdalnymi metodami beda
jedynie gettery i settery dla p6l w t-obiektach).

W efekcie nalezy wybra¢ inny sposéb ,sprzegniecia” programu wzorcowego z systemem
pomiarowym. Dla uproszczenia nie bedziemy rozwazac¢ przy tej okazji metod taczenia pro-
gramu wzorcowego z samym systemem pamieci transakcyjne;j.

8zapewne jest tak dlatego, ze HyFlow wykorzystuje odpowiednio zmodyfikowana wersje Deuce jako modut in-
strumentacji kodu transakcyjnego.

9por. dokumentacja JavaDoc dla klasy org.deuce.transaction.t12.Context, http//deuce.googlecode.com/
svn/trunk/Deuce/doc/, dostep 5 czerwca 2015 r.
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3.3.3 Model zdarzeniowy a rozproszona pamig¢ transakcyjna

Budowa systemu pomiarowego dla rozproszonych pamieci transakcyjnych, a co za tym idzie —
takze dobér zdarzen obstugiwanych przez ten system nie sg zadaniami tatwymi. O ile w syste-
mach wieloprocesorowych pomiary moga odbywac sie w oparciu o stan calego systemu, o tyle
samo ustalenie biezacego stanu systemu rozproszonego nie jest trywialne. Trzymajac sie jed-
nak tego podej$cia mozna wyobrazi¢ sobie implementacje systemu pomiarowego w oparciu
o globalne repozytorium wynikéw. W systemie rozproszonym mogloby ono jednak sta¢ sie
Zrédlem waskich gardet przetwarzania i tym samym, opéZniajac wykonanie procedur obstugi
zdarzeni, znieksztatcac¢ rezultaty. Stad wtym raporcie przyjete zostanie podejscie bazujace na
pomiarach realizowanych w oparciu o stan lokalny wezla i scaleniu wynikéw po zakoniczeniu
przetwarzania aplikacyjnego.

To rodzi kolejny problem. Jak bowiem w takim ujeciu wyznaczy¢ np. poziom wspétzawod-
nictwa w dostepie do zasobéw? W pamieciach optymistycznych mozna tego dokona¢ chocby
zliczajac wycofania transakcji i obliczajac przy scalaniu $rednig liczbe powtérzen przypada-
jacych na jedng z nich. W pamieciach pesymistycznych, zwtaszcza control-flow sprawa jest
juz bardziej skomplikowana. Mozna prébowac mierzy¢ czas wykonania metody zdalnej (od
momentu jej wywolania do zwrdcenia wyniku). Nie sposdb jednak ustali¢ jaki utamek tego
czasu przeznaczony jest na oczekiwanie na dostep do obiektu, a jaki — na faktyczne wyko-
nanie metody bez ingerowania w mechanizmy operujace na warstwie middleware. Pomiary
beda wiec czasem wymagaly dostepu do stanu weztéw zdalnych wzgledem tego, na ktérym sa
wykonywane. Znowu w systemie rozproszonym operacja wgladu w stan innego wezla nie jest
prosta do zaimplementowania, ze wzgledu na zwigzane z nig narzuty czasowe i mozliwo§¢
powstania waskich gardel przetwarzania.

Mozna sobie wyobrazi¢ trzy podej$cia do rozwigzania tego problemu:

1. rezygnacje z wyznaczania miar, do obliczenia ktérych nie wystarcza stan lokalny wezta,

2. rozszerzenie systemu pomiarowego na warstwe middleware. W tym ujeciu system po-
miarowy moglby w razie potrzeby sprowadzaé niezbedne parametry ze zdalnych we-
ztéw lub wrecz wyznaczac¢ spdjny obraz stanu catego systemu,

3. szersza integracje systemu pomiarowego z systemem rozproszonej pamieci transakcyj-
nej. Pamie¢ transakcyjna niekiedy bedzie musiata sama sprowadzi¢ do lokalnego wezta
odpowiednie dane, czy to na potrzeby wdrozenia reguty arbitrazu (jak dla karma w Hy-
Flow), czy tez na potrzeby realizacji samego algorytmu TM (jak w Afomic RMI).

Podejscie pierwsze wydaje sie za bardzo uproszczone, podczas gdy drugie zapewne bedzie
wyjatkowo kiopotliwe w implementacji. W efekcie podej$ciem stosowanym wtym raporcie
bedzie scalanie po zakoniczeniu wykonania programu wzorcowego pomiaréw dokonywanych
w oparciu o stan wezla i elementy stanu systemu sprowadzone do tego wezta przez pamiec
transakcyjna.
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3.4 Dyskusja wymagan

Wymagania stawiane programom wzorcowym majacym stuzy¢ do wydajno$ciowego testowa-
nia pamieci transakcyjnych zostaty juz czesciowo przedstawione w punkcie 2.5.3. Niniejszy
punkt stawia sobie za cel precyzyjne ujecie kryteriow pochodzacych z ré6znych Zrédet. Ich
okreslenie pozwoli wskaza¢ jak wytworzy¢ nowy lub przystosowac istniejacy program tak, by
peit on role 1) dobrego benchmarka 2) odkrywajacego wydajnoSciowe wady i zalety r6znych

implementacji 3) rozproszonej pamieci transakcyjnej, cho¢ w ogélnosci spelnienie wszystkich
warunkéw przez pojedynczy program bedzie niemalze niemozliwe.

3.4.1 Wymagania wywiedzione z koncepcji programu wzorcowego

1) Prostota. Algorytm implementowany przez program wzorcowy powinien by¢ stosunkowo
prosty. W tym raporcie rozpatrywane sg rozproszone pamieci transakcyjne mozliwe do wy-
korzystania w jezyku Java. Jednak dobry, uniwersalny benchmark powinien fatwo dawac sie
przettumaczy¢ na inne jezyki, a nawet na inne paradygmaty programowania.

2) Realnos$¢ generowanych obciazeni. Dobry program wzorcowy powinien powinien obcigza¢
badany system pamieci transakcyjnej w sposéb mozliwie najblizszy rzeczywistej aplikacji roz-
proszonej. W zasadzie najlepszym rozwigzaniem byloby uzycie w roli benchmarka prawdzi-
wej aplikacji przy zintegrowaniu jej z analizowang rozproszong pamiecia transakcyjna. Wynik
zastosowania takiego podejscia nie bedzie jednak spelniat szeregu postawionych p6Zniej wy-
magan. Stad w roli benchmarka bedzie wystepowat raczej model aplikacji rozproszonej, ktéry
jednak w zaden spos6b nie sptyca i nie ogranicza charakterystyki wykonywanych przez nig
transakcji.

3) Réznorodnos$é generowanych obciazeni. By uwypukli¢ réznorodne cechy analizowanej pa-
mieci transakcyjnej w kontekscie jej wydajnosci, benchmark powinien generowac transakcje
o r6znych parametrach. Jak pokazuje punkt 2.5.1 (problem z niska amortyzacja kosztéw sta-
lych wykonania transakcji), szczeg6lnie przydatne mogg okazac sie transakcje dtugie. Do-
datkowo ze wzgledu na spodziewang zr6znicowang zalezno$¢ wydajnosci podej$¢ optymi-
stycznego i pesymistycznego od poziomu wspélzawodnictwa, benchmark powinien genero-
wac transakcje cechujace sie r6znorodnoscia w tym obszarze ze szczegélnym uwzglednie-
niem wysokiego ,zatloczenia”.

3.4.2 Wymagania zapozyczane od narzedzia STAMP

4) Demonstracja szerokiego spektrum zastosowan pamieci transakcyjnej. Kryterium bre-
adth zapozyczone ze STAMPa zazwyczaj nie bedzie mozliwe do osiagniecia w pojedynczym
programie wzorcowym. Mozna wyobrazi¢ sobie program sktadajacy sie z kliku modutéw,
przykladowo zorganizowanych w potok, z ktérych kazdy wykonuje okreslony krok obrébki
danych (por. punkt 2.6.1.6, benchmark ssca2). Jezeli moze sie to kt6ci¢ z wymogiem 1) ocze-
kujacym od benchmarka prostoty, to tym bardziej takie podejscie ktéci sie z samym wymo-
giem 4), poniewaz demonstrowane zastosowania pamieci transakcyjnych w r6znych dziedzi-
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nach informatyki powinny zazwyczaj by¢ na tyle ré6zne od siebie, by nie dac sie uja¢ w jeden
proces obrébki danych.

Wymég depth, réwniez zapozyczony ze STAMPa, bedzie réwnowazny wymogowi 3). W STAM-
Pie jest on dodatkowo sformalizowany w nastepujacy sposob: transakcje powinny by¢ r6znej
dtugosci (w sensie liczby operacji objetych transakcjg). W szczegdlnosci benchmark powi-
nien dostarczaé diugie transakcje tak, by umozliwi¢ zamortyzowanie statych kosztéw ich roz-
poczecia i zatwierdzenia. Transakcje powinny posiadaé tez read- i write-sety r6znej liczno-
§ci. W szczegblnosci w oparciu o transakcje operujace na duzej liczbie t-obiektéw mozliwa
bedzie ewaluacja zachowania pamieci transakcyjnej w przypadku przekroczenia granic wy-
znaczanych przez rozmiar struktur kontrolnych powodujgcego np. nasilenie wystepowania
fatszywych konfliktéw. Wreszcie z racji r6znic pomiedzy podejSciami pesymistycznym i opty-
mistycznym istotne bedzie uzyskanie r6znorodnego (w tym — wysokiego) poziomu wspétza-
wodnictwa.

5) Przeno$no$¢. Kryterium to, portability w odniesieniu do STAMPa, czeSciowo pokrywa
sie z 1). Proste implementacje z pewnoS$cig latwiej jest przenosi¢ pomiedzy jezykami i pa-
radygmatami programowania. W ogoélnosci jednak chodzi o to, by mozna bylo laczy¢ pro-
gram wzorcowy z pamieciami transakcyjnymi o r6znych interfejsach programistycznych. By
to osiagnaé niezbedny jest dostatecznie rozbudowany mechanizm tworzenia takich potaczen
o niematych mozliwosciach.

3.4.3 Wymagania wywiedzione z rozproszonego charakteru testowanych
pamieci

6) Realno$¢ generowanych obciazen systemu rozproszonego. W zasadzie wymog ten maéglby
by¢ tozsamy z 2). Jednak poniewaz niniejszy raport koncentruje sie¢ na rozproszonych pa-
mieciach transakcyjnych, istotne bedzie by obcigzaé pamie¢ transakcyjna w mniej wiecej taki
sposOb, w jaki robilaby to prawdziwa aplikacja rozproszona. To z kolei moze mie¢ kluczowe
znaczenie, poniewaz wymog 2) — realno$¢ generowanych obcigzeri nie musi klécié sie z 1) —
prostotg algorytmu, ale 6) juz bedzie. Prég zlozonos$ci probleméw, na ktérym przestajg do
ich rozwigzania wystarcza¢ srodowiska rownolegte, tj. prog komplikacji aplikacji, od ktérego
oplaca sie je tworzy¢ dla system6éw rozproszonych jest bowiem wysoki ze wzgledu na trud-
no$¢ zaprogramowania takich systemoéw.

7) Mozliwo$§¢ wykonania pomiar6w. Wymag ten iaczy sie z wymogiem 5) w tym sensie, ze
jezeli benchmark jest przeno$ny dlatego, ze zostal wyposazony w elastyczny mechanizm 13-
czenia go z implementacjg pamieci transakcyjnej, to zapewne polgczenie go takze z pewnym
systemem pomiarowym (ktéry, w przeciwieristwie do TM, nie obstuguje zdarzen, a jedynie
rejestruje ich parametry) nie powinno by¢ skomplikowane. W przypadku rozproszonych pa-
mieci transakcyjnych ma on jednak dodatkowe znaczenie. W punkcie 3.3.3 podano trzy po-
dejscia do radzenia sobie z rozproszeniem danych w oparciu o ktére obliczane beda metryki
(wskazano tez to, ktére bedzie uzywane w dalszej czesci raportu). W zasadzie nie jest to wy-
moég kierowany bezposrednio w strone benchmarkéw (chyba, ze zalozymy na przyktad, ze
rozwigzujemy opisany w punkcie 3.3.3 problem z oceng jaka czeS$¢ czasu oczekiwania na wy-
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nik metody zdalnej zostata faktycznie przeznaczona na jej wykonanie poprzez zapewnienie
zawsze stalego czasu wykonania). Chodzi o to, by zaré6wno system umozliwiajgcy obstuge
zdarzen (framework taczacy TM z benchmarkiem), jak i sama pamie¢ transakcyjna dostar-
czaly sposoby wgladu w stan middleware (implementacji tej pamieci) tak, by dato sie obli-
czy¢ potrzebne metryki bez dodatkowego sprawdzania stanu innych weztéw systemu rozpro-
szonego. By¢ moze pewne elementy takiego mechanizmu wykrocza poza framework i, tym
samym, beda musialy zosta¢ uwzglednione na etapie implementacji benchmarka.

8) Odréznienie od mikrobenchmarka. Dla rozproszonych pamieci transakcyjnych istnieje
juz szereg mikrobenchmarkéw. Majac na mysli benchmarki dla systemu HyFlow (por. punkt
2.6.4) mozna pokusi¢ sie o przypuszczenie, ze sa to narzedzia do testowania wydajnosci im-
plementowane ad hoc. Takiemu ,utylitarnemu” podejsciu, polegajacemu na uzyciu takich
narzedzi, jakie mozna stworzy¢ przy ograniczonych zasobach i w zadanym czasie zdaje sie za-
przeczac EigenBench (por. punkt 2.6.2). Oddaje on jednak dobrze te ceche mikrobenchmarka,
ktérej nalezaloby unikaé przy tworzeniu petnowymiarowych rozwigzan. Programy takie bo-
wiem albo sprawdzajgq wybrane, pojedyncze aspekty dziatania TM, albo ich grupy, jednak caty
czas zakladajac ze aspekty te nie sg ze sobg powigzane. Innymi stowy mikrobenchmark gene-
ruje takie obcigzenia systemu pamieci transakcyjnej, ktére pojedynczy aspekt (wzglednie ich
waska grupe) uwypuklaja. Od pelnowymiarowego benchmarka oczekuje si¢ wigkszego stop-
nia wszechstronnosci, objawiajacego sie np. tym ze generowane przezern obciazenia uwypu-
klaja wszystkie aspekty dziatania TM i to w takim stopniu, w jakim robitaby to rzeczywista
aplikacja.

Stad dla rozwiazan bazujacych na wspétdzielonej ztozonej strukturze danych nalezatoby
zapewnié szereg r6znorodnych schematéw jej uzycia (a wiec i szereg klas transakcji, kazda
o innej charakterystyce i znaczeniu aplikacyjnym). Natomiast w przypadku mniej jedno-
rodnych benchmarkéw (tj. takich, w ktérych parametry transakcji nie sg okreslane dowol-
nie przez programiste, ale wynikaja z semantyki rozwigzywanego problemu algorytmicznego)
nalezatoby zapewni¢, ze na r6znych (potencjalnie zréwnoleglonych) etapach przetwarzania
beda one korzysta¢ z pamieci transakcyjnej w r6zny sposéb (znowu produkujac szereg klas
transakcji o r6znych charakterystykach).

3.4.4 Wymagania narzucane przez modele programistyczne D-STM

9) Przewidywalne read- i write-sety. Jedng z rozproszonych pamieci transakcyjnych ana-
lizowanych wtym raporcie jest Atomic RMI. Poniewaz wymaga ona znajomoS$ci zawarto$ci
acess-setu przed rozpoczeciem transakcji, jest pamiecig statyczna. Wymaganie to, dosy¢ spe-
cyficzne, odnosic sie bedzie takze do sytuacji, w ktérych w uzyciu bedzie pamie¢ dynamiczna,
przede wszystkim z tego powodu, Ze nie spos6b go poming¢ dla Atomic RMI. Stad chcac do-
starczy¢ aplikacje poréwnujaca ze statycznym dowolne inne podej$cie, wymég znajomosci
read- i write-setéw (albo access-setéw) a priori stworzy wspélny mianownik dla wszystkich
testowanych mechanizmoéw sterowania wspo6tbiezno$ciag.

OczywisScie dysponowanie lista obiektéw wspoétdzielonych, do ktérych transakcja uzyskuje
dostep przed rozpoczeciem wykonania rodzi podejrzenie, ze caty system pamieci transak-
cyjnej mozna by zastapi¢ zamkami drobnoziarnistymi. Znajomos$¢ tego jakie zamki trzeba
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zamkna¢, by pewien blok kodu mégl operowaé na potrzebnych mu zasobach w sposéb wy-
laczny, pozwala je posortowac i zamykaé zawsze w okre$lonej kolejnosci, a to da mozliwos¢
unikniecia podstawowego problemu zwigzanego z tg metoda sterowania wsp6tbieznoscia —
zakleszczen. Stad by da¢ statycznej pamieci transakcyjnej szanse dziataé w sSrodowisku, w kt6-
rym moze konkurowaé z innymi metodami sterowania wspo6tbiezno$cia dopuszczalne be-
dzie podejscie, w ktérym access-set konstruowany jest w sposob przyblizony. Po rozpocze-
ciu transakcji, w tym po zablokowaniu elementéw access-setu sprawdzane bedzie (w spo-
s6b odporny na anomalie niesynchronizowanego wspétbieznego dostepu) czy nie ulegt on
zmianie, tj. czy procedura jego konstrukcji nie zwraca teraz innego wyniku. Jezeli tak by
sie zdarzylo, bedzie to przestankg do natychmiastowego wycofania i ponownego wykonania
transakcji, z uprzednig konstrukcja access-setu jeszcze raz. Takie podej$cie rodzi potrzebe
wprowadzenia w benchmarku odpowiedniego zestawu klas transakcji, ktére dokonujg ma-
lych zmian, lub tez dokonujg zmian rzadko. W przeciwnym wypadku istnieje ryzyko, ze dla
pewnych transakcji nigdy nie uda sie zakoniczy¢ konstrukcji access-setu.

10) Prywatyzowanie danych. W punkcie 2.5.1 (nadmierna instrumentacja kodu) wskazano
znaczenie wyboru pomiedzy instrumentacjg kodu transakcyjnego wykonywang automatycz-
nie przez pewien modut TM, a jawnym uzyciem przez programiste procedur read () iwrite ()
dostepu do zasobu wspotdzielonego. Poniewaz jedng z r6znic pomiedzy obiema analizowa-
nymi wtym raporcie pamieciami bedzie wtasnie uzycie automatycznej instrumentacji (wy-
konywanej juz nie przez kompilator, ale przez odpowiedni modut w trakcie tadowania pro-
gramu do pamieci), benchmark powinien pozwalaé na pokazanie ré6znic pomiedzy tymi po-
dej$ciami.

Jedna z zalet ,recznej instrumentacji” kodu transakcyjnego jest mozliwo$¢ pominiecia pa-
mieci transakcyjnej przy dostepach do danych sprywatyzowanych, ktére programista zleca
z wewnatrz transakcji. Stad benchmark powinien wykorzystywa¢ mechanizm prywatyzacji
i publikacji pewnych wspoétdzielonych obiektéw.

3.4.5 Sprzeczno$¢ wymagan

Przedstawione wymagania mozna podzieli¢ na trzy grupy: bezwzglednie obowigzujace, takie
dla ktérych stopieni realizacji podlega ocenie, ktéra nie moze by¢ Scista (by nie stwierdzi¢, ze
stopien realizacji jest kwestig gustu oceniajacego) i dodatkowe, ktérych zrealizowanie nie jest
obowigzkowe, ale moze okazac sie przydatne. Do pierwszej grupy zaliczy¢ mozna wymagania
5), 7), 8) i 9). W drugiej grupie znalazlyby sie¢ wymagania 1) — 4) i 6). Wreszcie wymaganiem
z trzeciej grupy bedzie 10).

Wymagania z drugiej grupy, jako ,ptynne” beda podlegaly trade-offom miedzy sobg a takze
niekiedy ich zrealizowanie w dostatecznym stopniu bedzie kolidowato z wymaganiami z grupy
pierwszej. Kilka z takich konfliktéw przedstawiono ponizej. Zapewne z powodu ich istnienia
trudno jest po dzi§ dzierh wskaza¢ istniejacy juz pelnowymiarowy benchmark dla rozproszo-
nych pamieci transakcyjnych.

Sprzeczno$¢ wymogu 9) (przewidywalno$¢ access-setéw) z 3) (depth). Generalnie wystepo-
wanie duzych transakcji (w sensie liczby operacji, czasu wykonania, ale przede wszystkim
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wielkosci access-setéw!?) przeciwstawié¢ mozna mozliwosci przewidzenia zawartosci access-
setéw a priori. Nawet wdrazajac obejicie tego problemu przedstawione w opisie kryterium
9) nalezy pamietaé, ze im wiekszy access-set transakcji tym wieksze prawdopodobieristwo,
ze ulegnie on zmianie pomiedzy konstrukcjg a rozpoczeciem transakcji, tak ze jego wery-
fikacja zmusi transakcje do restartu. Pogodzenie przewidywalnosci access-setéw z ré6znymi
innymi wymogami bedzie gléwna przeszkoda na drodze do zbudowania pelnowymiarowego
benchmarka dla D-STM. Nalezy tez powt6rzy¢, ze znajomoS$¢ acces-setow a priori (gdy nie
stosujemy obejsScia problemu) stwarza warunki do bezproblemowego uzycia zamkéw drob-
noziarnistych, ktére potencjalnie dziata¢ beda szybciej niz pamie¢ transakcyjna.

Sprzeczno$¢ wymogu 9) (przewidywalno$¢ access-setéw) z 6) (realizm w ujeciu rozproszo-
nym) i 4) (breadth). Przewidywalno$¢ access-setéw bedzie tez ktécic sie z rozproszong na-
turg rozwiazywanego przez benchmark problemu. Nie udato sie¢ posréd benchmarkéw ze
STAMPa znalez¢ takiego konkretnego problemu, ktérego rozwigzanie wymagatoby uzycia sys-
temu rozproszonego i ktéry jednoczesnie pozwalalby na ustalenie zawartoS$ci access-setow
zawczasu. Zestaw probleméw generycznych (z transakcjami tworzonymi sztucznie), a wiec
takich, w oparciu o ktére mozna budowaé mikrobenchmarki, spelniajacych naraz oba wyma-
gania najprawdopodobniej ogranicza sie do wykorzystania architektury bazujacej na rozpro-
szonej tablicy haszowe;j.

Sprzeczno$¢ wymogu 9) (przewidywalno$¢ access-setéw) z 8) (odréznienie od mikrobench-
marka). Mozna sobie wyobrazi¢ sposob obejscia problemu przewidywania access-setéw po-
przez wprowadzanie syntetycznych transakcji, ktérych semantyka nie bytaby zwigzana z roz-
wigzywanym problemem (o ile taki problem w ogéle by istniat — np. niepodzielne wykonanie
20 losowych modyfikacji wspétdzielonych struktur danych). Podejscie takie znowu jednak za-
czyna niebezpiecznie przypomina¢ mikrobenchmark.

Sprzeczno$¢ wymogu 1) (prostota) z 6) (realizm w ujeciu rozproszonym). Z rozproszonym
charakterem benchmarka ktéci sie oczekiwana po nim prostota. Wspomniano juz, ze poziom
skomplikowania problemu, ktérego rozwigzanie wymagaloby wykorzystania systemu rozpro-
szonego w miejsce systemu wieloprocesorowego, nie jest bez watpienia niski.

Sprzeczno$¢ wymogu 4) (breadth) z zalozeniem, ze pojedynczy program ma spehia¢ wszyst-
kie podane wymagania. Wreszcie niemozliwos$cig bedzie zapewnienie wlasnosci breadth w ra-
mach pojedynczego programu wzorcowego. Jak wspomniano wcze$niej, nawet jezeli program

taki miatby sktada¢ sie z szeregu moduléw przetwarzajacych dane w rézny sposéb (np. utozo-

nych w kroki potoku), ré6znorodnosé sposob6é6w wykorzystania pamieci transakcyjnych przez

programy pochodzace z r6znych dziedzin informatyki raczej wyklucza mozliwo$c¢ korzystania

przez nie z tej samej puli i struktury danych.

105 czywiscie nie mozna we wszystkich przypadkach postawi¢ znaku réwnosci pomiedzy dtugoscia transakcji

a wielko$cia jej access-setu. Mozna bowiem wyobrazi¢ sobie transakcje, ktéra operujac na relatywnie maltym
zbiorze obiektéw wykonuje duzg liczbe operacji. Niech przykltadem bedzie tu niepodzielne sortowanie listy jed-
nokierunkowej. Nie zmienia to faktu, ze by dostatecznie utrudni¢ pamieciom transakcyjnym dzialanie, potrzebne
sg transakcje dlugo operujace na duzych access-setach, a z reguly rozmiar access-setu bedzie jednak wprost pro-
porcjonalny do dlugosci dziatania transakcji.
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Sprzeczno$¢ wymogu 7) (mozliwo§¢ wykonania pomiaréw) z 6) (realizm w ujeciu rozpro-
szonym) oraz z przyczyna wprowadzenia wymogu 10) (prywatyzowanie danych). Osobna
kwestig bedzie potaczenie rozproszonego charakteru programu wzorcowego z mozliwoscia
wykonania pomiaréw. Jak wspomniano wcze$niej, stan lokalny nie zawsze moze wystarczaé
do obliczenia potrzebnych metryk. Przyjeto spos6b radzenia sobie z tym problemem po-
przez podgladanie wewnetrznych operacji pamieci transakcyjnej, ktéra dane niezbedne do
obliczenia metryk moze sprowadzac¢ z innych weztéw na wlasne potrzeby. Wymusza to zna-
jomos§¢ budowy systemu pamieci transakcyjnej (w tym algorytméw TM), co wymaga mozli-
wosci wgladu do jej kodu Zr6dtowego. Dodatkowo zarejestrowanie wystgpienia zdarzen we-
wnatrz transakcji moze by¢ szczegélnie trudne w przypadku systeméw automatycznie instru-
mentujacych kod transakcyjny, poniewaz faktyczna realizacja transakcji moze r6znic sie od
tego co programista umiescil w kodzie Zrédtowym.

3.5 Analiza przydatnosci benchmarkéw z narzedzia STAMP

3.5.1 Rozproszona wersja bayes

Benchmark bayes jest dos¢ skomplikowanym programem, zaré6wno w zakresie semantyki pro-
blemu jak i implementacji rozwigzania. Opis podany w punkcie 2.6.1.1 wymaga rozszerzenia.

Na wysokim poziomie abstrakcji algorytm hill-climbing (algorytm iteracyjnego ulepszania
rozwigzania poczatkowego poprzez wprowadzanie do niego pojedynczych zmian) mozna wy-
razi¢ nastepujaco:

1. Poczatkowe rozwigzanie — sie¢ bayesowska bez zadnych krawedzi — jest oceniana wzgle-
dem zbioru rekordéw przy uzyciu pewnej funkcji oceniajacej (ang. scoring function).

2. Dla pewnej zmiennej losowej a:

(a) Obierz pewng zmienng a’ taka, ze a’ # a i a’ nie jest bezposrednim ani posrednim
nastepnikiem a (nie istnieje $ciezka skierowana od a do a'). Rozwaz mozliwos¢
wstawienia krawedzi a’ — a poprzez ocene sieci z wprowadzong zmiang. Powt6rz
operacje dla kazdej mozliwej zmiennej a’'.

(b) Obierz pewna zmienng a” sposréd poprzednikéw (rodzicow) a. Rozwaz mozli-
wo$¢ usuniecia krawedzi a” — a i mozliwo$¢ odwrécenia krawedzi: a” — a. Po-
wtorz operacje dla kazdego rodzica a” zmiennej a.

3. Kazda z operacji z punktu 2. jest tymczasowo stosowana do sieci by umozliwi¢ ocene.
Jezeli operacja o najwyzszej ocenie pozwoli na poprawienie aktualnej oceny calej sieci,
jest ona stosowana na state, po czym sie¢ oceniana jest jeszcze raz.

4. Wré6¢ do punktu 2. przyjmujac za a kolejng zmienna losowa.

Dwa problemy pojawiajg sie w przypadku przedstawionego algorytmu: 1) jak oceni¢ adekwat-
no$¢ skonstruowane;j sieci bayesowskiej do zbioru rekordéw (najlepiej jeszcze tak, by mozna
byto w podobny sposéb dokona¢ wyboru najlepszej operacji modyfikacji krawedzi na kaz-
dym kroku)? oraz jak reprezentowaé zbiér rekordéw tak, by ewentualna funkcja oceniajaca
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X1 X2 X1 | I X2
x1=1 p=0,8 x2=1 p=0,5
x1=0 p=0,2 x2=0 p=0,5
X3
X1 X2 X3 p
X3 1 1 1 1,0
X1 X2 X3 p
0 0 0 0,4
___________ 1___0,6]
0 1 0 0,3
1 0,7
1 o | 0 0,0
1 1,0
1 1 | o 0,7
1 0,3
(a) Standardowa tabela prawdopodobien- (b) Tabela implementowana w benchmarku
stwa. bayes.

Rysunek 3.11: Tabele prawdopodobienstwa w sieci bayesowskie;j.

sie¢ pozwalata na szybkie wyznaczenie oceny?

Funkcja oceniajaca sie¢ bayesowska. Nalezy przypomnie¢, Ze bayes zaktada, ze zmienne lo-
sowe sg binarne. Dodatkowo krawedzie sieci bayesowskiej nie sg w tym benchmarku ety-
kietowane prawdopodobieristwami. Podczas gdy w typowe;j sieci bayesowskiej zalezno$¢ po-
miedzy warto$cia wezta a warto$cig poprzednikéw wyrazana jest w postaci przechowywanej
w wezZle-dziecku tabeli prawdopodobienistwa, w ktorej wiersze odpowiadaja na pytanie: z ja-
kim prawdopodobienstwem wezel przyjmie okreSlong warto$¢ przy zalozeniu okreslonego
uktadu warto$ci rodzicow, bayes wykorzystuje podej$cie, w ktérym uktad wartosci rodzicow
determinuje warto$¢ wezta w sposéb pewny, co jest mniej lub bardziej adekwatne do zbioru
obserwacji. Por6wnanie podejs¢ przedstawia rysunek 3.11.

W roli funkcji oceniajacej bayes stosuje funkcje nazwana w [17] log likelihood (of network
adequacy to set of records). Wyraza sie ona wzorem:

logR
L(network, records) = —Npammsi +RY > Y P(aj=vAasgn)logP(a; = vlasgn)
2 a;eV asgneX; ve{0,1}

gdzie:

Nparams — t0 liczba parametrow w sieci bayesowskiej. Bez kary za wstawienie do sieci do-
datkowej zaleznosci, krawedzie bylyby do niej wstawiane w spos6b nieograniczony. Zazwy-
czaj warto$¢ ta jest r6wna sumarycznej liczbie wierszy w tabelach prawdopodobieristwa ze
wszystkich weztow sieci. Poniewaz bayes nie utrzymuje tabel prawdopodobienstwa, Nyarams
oznacza w nim liczbe wszystkich krawedzi sieci — liczbe wszystkich rodzicéw,
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aj - to j-ta zmienna losowa,

V —to zbiér wszystkich zmiennych losowych,

X - to zbior stanéw rodzicow zmiennej a; a asgn to pojedynczy stan rodzicow (zestaw przy-
pisanych im warto$ci),

R - to liczba wszystkich elementéw w zbiorze rekord6w.

Prawdopodobienstwo P(ajlasgn) jest parametrem zbioru rekordéw, dostatecznie dobrze
Cla;= . . . .
%;\,Z;gm, gdzie C(x) oznacza liczbe rekordéw pasujacych do zapyta-
nia (conjunctive query) x. Podobnie parametrem zbioru rekordéw jest R. Parametrami zwia-

zanymi z oceniang siecia sa: P(ajlasgn) i X; dla kazdej zmiennej a; z V. Nie jest natomiast

przyblizanym przez

jasne czy prawdopodobienstwo P(a; = vAasgn) ma byC parametrem sieci, pochodzacym z ta-
beli prawdopodobienistwa w wezle a; (zatem dla bayes zawsze bedzie przyjmowac 1), czy tez
ma by¢ przyblizane w oparciu o zawarto$¢ zbioru rekord6w przez w. Fakt, ze, gdyby
pomina¢ ten parametr, w powyzszym wzorze brakowatoby odniesienia do zawarto$ci zbioru
rekordéw wskazuje na druga mozliwos¢.

Nalezy podkresli¢, ze przy znajomo$ci parametréw sieci z pewnej chwili, takich jak jej ak-
tualna ocena i liczba rodzicéw mozna bez odwotywania sie do niej oceni¢ poszczegélne ope-
racje modyfikacji krawedzi (dla wstawienia krawedzi miedzy rodzicem a’ a zmienng a zmie-
nia sie ocena a — skladnika sumy we wzorze — i wzrasta o 1 liczba rodzicéw; dla usuniecia —
analogicznie; dla odwrdcenia — zmienia sie ocena a i jej bylego rodzica, teraz dziecka — a').
Stad jezeli dla kazdej zmiennej pamietany bedzie odpowiadajacy jej sktadnik oceny sieci, cal-
kowita ocena sieci i liczba rodzicéw, wszystkie z chwili wprowadzenia ostatniej zmiany, nie
trzeba bedzie wprowadza¢ zmian do sieci, by wybrac¢ najlepsza na danym kroku przetwarza-
nia modyfikacje.

Reprezentacja zbioru rekordéw. W zakresie reprezentacji zbioru rekordéw jasne jest, ze be-
dzie istnial wymadg udzielenia, w oparciu o nig, stosunkowo szybko, odpowiedzi na pytanie:
ile rekordéw ze zbioru spetnia warunek wyrazony w postaci szeregu poréwnan wartosci po-
laczonych operatorem ,i” (ang. conjunctive queries), np. w ilu przypadkach a; =0, a, =1
ias =1, aaias przyjmuja dowolne warto$ci. Reprezentacjqg takg sg np. drzewa decyzyjne
(ang. alternating decision trees, ADTrees). bayes konstruuje ich wariant na drugim poziomie
optymalizacji (sparse ADTrees without leaf-node lists, por. [46]).

Jest to dobry moment, by okresli¢ poszczegélne kroki przetwarzania w ramach bench-
marka. Te zostaty przedstawione na rysunku 3.12.

Wygeneruj Wygeneruj zbiér Zbuduj siec Ocen zbudowang siec
losowg siec¢ “/4'\ rekordéw w oparciu “/4'\ Ocen siec “/4'\ w oparciu “/4'\ i poréwnaj wynik
bayesowska o stworzong siec o zbiér rekordoéw z oceng oryginatu

Rysunek 3.12: Poszczeg6lne kroki przetwarzania w benchmarku bayes.

Réwnolegla wersja benchamrka. Idea zréwnoleglenia przetwarzania w bayes jest to, by kazdy
watek na drugim kroku algorytmu przetwarzat pewien wycinek (ang. shard) zbioru zmien-
nych V.
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Dla kazdej takiej zmiennej (w polaczeniu z rodzicem — rzeczywistym lub potencjalnym) do-
danie i usuniecie rodzica oraz odwrécenie relacji tworza zbiér elementarnych operacji ulep-
szajacych sie¢ bayesowska. Jak wspomniano wczesniej, ocena takich operacji moze by¢ wy-
znaczona bez potrzeby przetwarzania calej sieci. Nalezy jednak zapewni¢, by wybrana naj-
lepsza operacja nie spowodowata wystapienia w sieci cyklu. Stad dostep do catej sieci (tylko
do odczytu) bedzie wymagany, ale tylko przy wdrazaniu operacji.

Wynik produkowany przez bayes jest wynikiem przyblizonym. Stad nie ma znaczenia, kiedy
doktadnie operacja polepszajaca sie¢ zostanie wdrozona (wzgledem momentu jej wyznacze-
nia). Innymi stowy jezeli na pewnym kroku przetwarzania najlepsza operacja modyfikujaca
sie¢ bedzie wyznaczona, to nie musi by¢ ona wdrozona zaraz. Nawet wdrozona nieco péZniej
powinna podnosi¢ ocene calej sieci w nie gorszy sposéb. W bayes istnie¢ bedzie kolejka mo-
dyfikacji sieci, wyznaczonych jako najlepsze, ale jeszcze nie wdrozonych (i nie sprawdzonych
pod katem tego czy zamykaja jaki$ cykl).

Na pierwszym etapie wykonania kazdy watek otrzymuje kilka zmiennych do przetworze-
nia. Dla kazdej takiej zmiennej jej obecny stan (brak rodzicéw) jest oceniany wzgledem zbioru
rekordéw (obliczany jest sktadnik sumy odpowiadajacy tej zmiennej; suma bedzie p6Zniej
sktadnikiem oceny sieci, L). Wyniki zebrane dla catej sieci pozwola ustali¢ podstawe oceny
(ang. base log likelihood), wzgledem ktérej sie¢ bedzie poprawiana przez wstawianie krawe-
dzi (poczatkowo; p6Zniej takze ich usuwanie i odwracanie ich kierunku).

Nastepnie dla kazdej zmiennej przypisanej watkowi i dla kazdego jej potencjalnego rodzica
(poniewaz poczatkowo sie¢ nie ma krawedzi, rodzicem moze by¢ kazda inna zmienna) obli-
czany jest lokalny zysk wynikajacy z wstawienia pomiedzy nimi krawedzi. W ramach zmien-
nej wybierana jest operacja o najwiekszym dodatnim zysku (tj. operacja wstawienia rodzica,
ktéra najmocniej podniesie ocene zmiennej) i ta wlasnie laduje w kolejce zadan. Dodawanie
zadan do kolejki jest realizowane wewnatrz transakcji. Gdyby zadania byly wdrazane natych-
miast po wyznaczeniu i bez odpowiedniej weryfikacji, mogtoby to doprowadzi¢ do powstania
w sieci cykli. Stad potrzeba ich kolejkowania.

W drugim etapie kazdy watek pracuje nad pojedynczym zadaniem z kolejki. W ramach
jednej transakcji pobiera takie zadanie, a w ramach kolejnej sprawdza czy wdrozenie zadania
nie doprowadzi do powstania cyklu. Jezeli nie ma takiego ryzyka, watek wdraza zmiane we-
wnatrz tej samej transakcji. Kolejnym krokiem jest obliczenie nowych skltadnikéw oceny calej
sieci. W zalezno$ci od typu zadania (na tym etapie sg to tylko wstawienia krawedzi) mody-
fikowana jest warto$¢ licznika wszystkich rodzicéw w sieci, oraz obliczana jest nowa ocena
pojedynczej zmiennej!'. Sumaryczna ocena calej sieci moze by¢ w tatwy sposéb uaktual-
niona (transakcyjnie) poprzez modyfikacje sktadnika reprezentujacego liczbe wszystkich ro-
dzicOw (Nparams) Oraz odjecie starej oceny j-tej zmiennej w postaci: R} asgnex; Xvefo,1} Plaj =

v Aasgn)log P(a; = vlasgn) i dodanie nowej, wyrazonej nastgpujaco: R} ;sene X! Yvepy Plaj=

v A asgn)log P(aj = vlasgn).

Po uaktualnieniu sktadnikéw oceny sieci mozliwe jest wyznaczenie kolejnej operacji, ktéra

Hwarto wspomniec, ze ocena pojedynczej zmiennej jest elementem wspétdzielonym. W przypadku gdy pézniej

odwracany bedzie kierunek krawedzi, zmianie ulegnie nie tylko ocena bylego dziecka, ale tez i bylego rodzica.
O ile ocena bylego dziecka moze by¢ modyfikowana jedynie przez biezacy watek, o tyle byly rodzic moze znajdo-
wac sie w gestii innego watku. Stad operacja uaktualnienia oceny pojedynczej zmiennej musi by¢ przeprowadzana
transakcyjnie.
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w mozliwie najwiekszym stopniu przyczyni sie do polepszenia tej oceny. Odbywa sie to zgod-
nie z algorytmem przedstawionym na poczatku tego punktu. Sam proces jest podobny do
poczatkowego zapetniania kolejki zadan, przy czym transakcja objety jest caly punkt 2. Oczy-
wiécie stan sieci, na ktorej operuje watek zmienit sie. Sie¢ nie jest juz pusta — zawiera pewne
krawedzie i w zwigzku z tym ma inna, wyzsza ocene, nad dalsza poprawa ktérej watek pra-
cuje.

W oparciu o analize kodu Zrédlowego okreslono nastepujacy przyblizony algorytm dziata-
nia watku w odniesieniu do zakolejkowanych modyfikacji: poniewaz watek dla kazdej prze-
twarzanej zmiennej wyznacza jedno zadanie (dodania pewnego rodzica, usuniecia pewnego
rodzica lub zmiany relacji z pewnym rodzicem) i po przetworzeniu wszystkich nalezacych do
niego zmiennych nie koniczy pracy (ponownie przetwarza pierwsza, druga, trzecia, itd. tak
dtugo az dla zadnej z nich nie da sie wyznaczy¢ modyfikacji polepszajacej ocene sieci), po
zakonczeniu przetwarzania pojedynczej zmiennej, a przed rozpoczeciem przetwarzania na-
stepnej wykonuje weryfikacje (pod katem wprowadzania cykli) i wdraza zmiany odczytane
z kolejki zadai. Wykonuje te operacje tak dtugo, az kolejka nie zostanie oprézniona. Nalezy
zaznaczy¢, ze wspolbieznie pobiera¢ zadania z kolejki moga tez inne watki.

Pomimo tego, Ze spos6b rozwigzania problemu konstrukcji sieci bayesowskiej implemen-
towane przez bayes jest ztozony, udato sie go odtworzy¢ w stopniu zapewne dostatecznym, by
podjaé prébe jego przeniesienia do Srodowiska rozproszonego. W zakresie motywacji takiego
dzialania mozna twierdzi¢, ze wolumeny danych przetwarzane podczas konstrukcji sieci bay-
esowskiej moga by¢ na tyle duze, ze do ich obrdébki nie wystarczy pojedynczy, nawet wie-
loprocesorowy wezel wiekszego systemu komputerowego. Rozproszenie centralnej struktury
danych nie wydaje sie tez trudne z racji jej rzadkich modyfikacji i niezbyt gestej sieci po-
laczent pomiedzy elementami (w przeciwieristwie np. do labyrinth). Wreszcie charaktery-
styka transakcji pozwala sadzi¢, ze nie bedzie znacznym problemem wyznaczanie zawarto$ci
access-setOw statycznych transakcji a priori. Transakcje albo operujg na pojedynczych warto-
Sciach (modyfikacja oceny pojedynczej zmiennej, modyfikacja oceny catej sieci), albo na ko-
lejce zadan, albo tez sg uzywane do wprowadzania modyfikacji do sieci przy wczeé$niejszym
zapewnieniu ze nie doprowadzi to do powstania cyklu. O ile przewidywalno$¢ access-setow
dla wszystkich typéw poza ostatnim jest oczywista, o tyle transakcje ostatniej klasy wykonujq
duzo odczytéw i malo zapiséw. Sg to warunki dobre do wprowadzenia obejScia problemu
wyznaczania access-setOw opisanego w punkcie 3.4.4.

Podsumowujac nalezy stwierdzi¢, ze bayes bedzie dobrym kandydatem na benchmark dla
rozproszonych pamieci transakcyjnych. Z wyjatkiem wymogu prostoty, ktéry spelnia w stop-
niu dopuszczajacym, w pelni odpowiada on kryteriom okreslonym w sekgc;ji 3.4.

3.5.2 Rozproszona wersja genome

Opis programu przedstawiony w punkcie 2.6.1.2 wymaga uzupetnienia. W pierwszej kolejno-
§ci nalezy graficznie przedstawic relacje pomiedzy sekwencjg a segmentami. Czyni to rysunek
3.13.

Po drugie, nalezy jeszcze raz przedstawi¢ pojawiajace sie tam etapy przetwarzania. To z ko-
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Rysunek 3.13: Segmenty wygenerowane z sekwencji: a) pewna liczba segmentéw, b) mini-
malna liczba segmentdéw, ¢) maksymalna liczba segmentéw.

. Oblicz skroty . . ..
Wygeneruj pule wszystkich Pordéwnaj diugosc
segmentow N Usun N r‘eyfikséw N Przeprowadz N utworzonej
pozwalajac na V1 duplikaty V wpszystkich V| sekwencjonowanie V sekwencji z
duplikaty segmentow dtugoscig oryginatu

Rysunek 3.14: Gtéwne etapy przetwarzania w genome.

lei czyni rysunek 3.14 Generowanie instancji nie zostalo w oryginale zréwnoleglone. Usu-
wanie duplikatéw odbywa sie poprzez wstawienie wszystkich wygenerowanych segmentéw
do wspdbltdzielonej tablicy haszowej przy uzyciu funkcji tozsamosciowej w roli funkcji skrétu.
Kazdy watek przetwarza na tym etapie w przyblizeniu réwng liczbe segmentéw. Transakcja
objete sg grupy wstawien o stalej licznos$ci (domys$lnie 12 wstawieni na transakcje).

Na kolejnym etapie dla kazdego segmentu do odpowiednich tablic haszowych wstawiane
sg pary (skrét_poczatku, segment). genome wykorzystuje schemat Rabina-Karpa wyszu-
kiwania wzorcéw w ciggach znakéw. Elementem tego schematu jest specyficzna funkcja skrétu
(np. sdbm [59]), ktéra dla podanego skrétu ciggu n znakéw i znaku z pozycji n + 1 potrafi ni-
skim kosztem obliczy¢ skrét calego ciagu n + 1 znakéw. Schemat ten okresla postepowanie
watku obliczajacego skréty prefiksow segmentéw. Pojedynczy watek przetwarzajac pojedyn-
czy segment o dtugosci x, oblicza i kolejno wstawia do odpowiednich tablic skréty prefikséw
segmentu o dtugo$ciach od 1 do x—1. Poniewaz wynikiem przetwarzania na tym etapie jest
dwuwymiarowa tablica postaci:

segments [prefix_length] [prefix_hash],
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a doktadnie mapa:

prefix_length — hashtable(prefix_hash — segment),

watek przetwarzajac jeden segment odwotuje sie do r6znych tablic haszowych. Transakcja na
tym etapie obejmuje pojedynczg operacje wstawienia skrétu do tablicy haszowe;j.

Sama tablica haszowa ma posta¢ uporzadkowanego zbioru (implementowanego przez stan-
dardowg tablice) mniejszych jednostek, bucketow, ktérych liczba jest stala. Przy wstawianiu
pary (klucz, wartosé), skrét klucza jest dzielony modulo przez liczbe bucketéw, tak by
znaleZ¢ odpowiedni element zbioru. Element ten przechowuje liste linkowang par. STAMP
dostarcza implementacje tablicy haszowej, w ktérej mozliwe jest istnienie na takiej liscie dwéch
par o tym samym kluczu (réwnowazne istnieniu duplikatéw w calej strukturze danych). Ze
wzgledu na drugi etap przetwarzania genome, funkcja ta ostaje w jego przypadku wytaczona.

Wreszcie sam algorytm sekwencjonowania sprowadza sie do poszukiwania przez kazdy
z watkéw dopasowania do segmentu, za ktory jest odpowiedzialny (wedlug algorytmu przed-
stawionego na rysunku 3.15). Poszukiwanie to zorganizowane jest w tury, z ktérych kazda
odpowiada dlugosci naktadajacych sie czesci segmentéw (dtugo$é ta nazywana bedzie diu-
gosciq overlapu) i koniczy sie globalng barierg synchronizacyjna, przy czym tury posortowane
sg wedlug dtugosci overlap6w malejaco. Ma to za zadanie doprowadzié¢ do sytuacji, w ktorej
najlepsze dopasowania zostang wychwycone jako pierwsze.

W ujeciu przyblizonym algorytmu sekwencjonowania uzyty w genome dziala w nastepujacy
sposob:

* Istnieje wspoéldzielona pula segmentéw niedopasowanych, w ktérej poczatkowo znaj-
dujg sie wszystkie segmenty.

» Kazdy watek otrzymuje grupe segmentéw, za ktére bedzie odpowiedzialny tak, by kazdy
segment byl przypisany tylko do jednego watku.

e W ramach tury (z przypisana dlugoscia overlapu) dla kazdego z przypisanych watkowi
segmentéw poszukiwane jest dopasowanie. Wpierw oblicza sie skrét sufiksu o odpo-
wiedniej dlugosci. Nastepnie poszukuje sie w odpowiedniej tablicy haszowej pasuja-
cego skrétu prefiksu o tej samej dtugosci. W przypadku gdy skrét taki zostanie odnale-
ziony, sprawdza sie czy pod pasujacymi skrétami kryjq sie faktycznie pasujgce wartosci
oraz czy segment powigzany ze skrétem prefiksu caly czas nalezy do puli segmentéw
niedopasowanych. Gdyby okazalo sie to prawda, watek ,zszywa” oba segmenty (ter-
minologia ta bedzie stosowana w przypadku rozproszonej wersji benchmarka) i usuwa
drugi z puli niedopasowanych. Od tej pory nie bedzie sie juz zajmowal pierwszym seg-
mentem (a drugi wcigz posiada watek za niego odpowiedzialny). Wszystkie operacje
na segmencie, od momentu znalezienia skrétu do zszycia, wykonywane sg w ramach
pojedynczej transakcji.

Algorytm taki moze powodowac¢ powstawanie cykli w sekwencji wynikowej. W ogélnosci nic
nie stoi na przeszkodzie by, gdy watek T; zszyje segment S; z S,, watek T, zszyl segment S,
z S1. Mozna sobie wyobrazi¢ kilka sposob6w rozwigzania tego problemu:
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// testuj overlapy w kolejnosci malejgcych dtugosci
for (int overlap = segment_length - 1; overlap > 0; overlap--) {
// dla kazdego overlapu probuj znalezc¢ dopasowanie do kazdego posiadanego
4 // segmentu
for (Segment end_to_match in owned_segments_collection) {
// oblicz skrot korica posiadanego segmentu
int end_hash = hash(end_to_match.suffix(overlap));

// wyszukaj za pomocq skrotu segmenty o potencjalnie pasujqgcych poczqtkach
List<Segment> starts_matched = prefix_hashtables[overlap].get(end_hash);

// dla kazdego znalezionego potencjalnego dopasowania, zbadaj je
for (Segment start_matched in starts_matched) {
// sprawdZ, czy pod skrotami Rryjq sie pasujqce wartosci
if (end_to_match.suffix(overlap) != start_matched.prefix(overlap)) {
continue;

}

// niepodzielnie usun segment z puli segmentdéw niedopasowanych
remove_from_unmatched_segments_pool(start_matched);

22 // potgcz segmenty
23 end_to_match.append(start_matched);

2t // nie potrzebujemy juz innego dopasowania start_matched do posiadanego
2¢ // segmentu end_to_match
27 break;

// przejdZz do sprawdzania nastepnej dtugosci overlapu tylko wtedy gdy wszystkie
// testy aktualnej dtugosci w systemie juz sie zakoriczyty
barrier();

Rysunek 3.15: Algorytm sekwencjonowania w genome dla pojedynczego watku.

1. Po zakonczeniu kazdej tury powstate cykle sg wyszukiwane i rozcinane.

2. Przed rozpoczeciem przetwarzania kazdy watek otrzymuje tylko jeden segment, ktory
jest usuwany z puli segmentéw niedopasowanych. Konstruuje wtedy jedna, wtasng
pod-sekwencje. Po zakoriczeniu kazdej tury, pod-sekwencje wszystkich watkéw pro-
buje sie taczy¢ zszywaé miedzy soba.

3. Wszystkie segmenty posiadajg identyfikator pod-sekwencji, poczatkowo inny dla kaz-
dego segmentu. Gdy dwa segmenty sg ze sobg zszywane, obu nadaje sie ten sam identy-
fikator. Dodatkowo jezeli ktérys ze zszywanych segmentéw jest juz elementem pewnej
pod-sekwencji, zmianie ulegaja identyfikatory wszystkich obecnych w niej segmentéw.
Przed zszyciem dwoch segmentéw watek upewnia sie, ze identyfikatory sekwencji dla
obu z nich sg rézne.

Oryginalna implementacja genome wykorzystuje pierwszy z nich. Po zakoniczeniu kazdej tury
pojedynczy watek analizuje wykonane zszycia i zatwierdza te, ktére nie zapetlaja sekwen-
cji wynikowej. Ze wzgledu na mozliwo$¢ powstania waskiego gardla przetwarzania nie jest
to podejscie odpowiednie dla systeméw rozproszonych Stad w rozproszonej wersji genome
wykorzystywany bedzie sposéb 3., ktory dodatkowo wzbogaci charakterystyke generowanych
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przezen transakcji.

genome dobrze nadaje sie do rozproszenia z kilku powodéw. Po pierwsze wolumeny da-
nych przetwarzane przez aplikacje z dziedziny bioinformatyki kazg sadzi¢, ze podobny al-
gorytm moglby by¢ w praktyce wykonywany w §rodowiskach rozproszonych. Po drugie po-
Iaczenia miedzy wspétdzielonymi obiektami (bucketami tablic haszowych oraz segmentami)
sg na tyle luZzne, by mozna byto mysle¢ o tatwym rozproszeniu struktur danych. Z drugiej
strony elementem sekwencjonowania bedzie do$¢ czesto przegladanie listy (np. przy zmianie
numeru pod-sekwencji). Optymalne zastosowanie w tym miejscu statycznej pamieci transak-
cyjnej bedzie ktopotliwe (mozna oczywiscie mysle¢ o wlaczeniu do access-setu catej puli seg-
mentéw, ale w punkcie 3.4.4 podano potencjalnie lepszy sposéb wyznaczania access-setéw
transakcji a priori). Po trzecie wreszcie, algorytm wydaje sie na tyle prosty, by mdégt petnié
role benchmarka dla pamieci transakcyjnych o réznych interfejsach programistycznych dla
réznych jezyk6éw programowania.

3.5.3 Rozproszona wersja intruder

»Design 5” systemu NIDS, implementowany przez benchmark intruder zostal przedstawiony
na rysunku 3.16.

Pewien zewnetrzny (wzgledem NIDS) komponent umieszcza przechwycone pakiety w ko-
lejce wejSciowej (ang. capture queue). Pojedynczy watek odpowiada za wstepne przetworze-
nie tej kolejki — odczytuje dane z nagtéwkéw pakietéw i umieszcza je w tej samej kolejce jako
metadane jej elementow.

Algorytmy dopasowywania sygnatur bazujgce na stanach potaczenn wymagaja, by pakiety
byly przez NIDS przetwarzane w okreSlonej kolejnosci (wynikajacej raczej z numeréw se-
kwencyjnych pakietéw w ramach potaczen niz z kolejnosci ich przechwycenia). Jezeli kolejny
etap — poza ponownym skltadaniem pakietéw w strumienie danych przesytane w ramach po-
laczerr — wykonywatby pewne operacje bazujac na stanach powstalych w wyniku odebrania
pakietéw (np. wstepne ustalanie poprawnosci TCP three-way handshake), nalezaloby zapew-
ni¢ okreslony porzadek przetwarzania elementéw. Stad przy pobieraniu pakietéw razem z ich
metadanymi odczytanymi z nagléwkow z kolejki pojawia sie modut OoSP (Order of Seniority
Processing). W przypadku implementacji proponowanej w [28] zapewnia on, Ze na nastep-
nym etapie zadne dwa watki nie przetwarzajg réwnolegle dwdch pakietéw nalezacych do tego
samego strumienia danych.

Kolejny etap sprowadza sie¢ do do skladania pakietéw w strumienie danych (ang. flows).
Pakiety, ktére tworzg niekompletny fragment strumienia danych laduja w repozytorium. Gdy
tylko pojawi sie ostatni pakiet, ktérego brakuje do kompletu, strumieni jest sktadany i umiesz-
czany w kolejce skanowania (ang. matching queue).

Wreszcie kilka wspotbieznych watkéw wybiera ztozone fragmenty strumieni z kolejki ska-

nowania i po normalizacji zawarto$ci przeszukuje je pod katem wystepowania sygnatur ata-
kow.

Benchmark intruder upraszcza implementowany schemat systemu NIDS. Pierwszym eta-
pem przetwarzania jest wygenerowanie instancji: okreslonej liczby pakietéw podzielonych na
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Rysunek 3.16: Architektura ,design 5” réwnolegtego systemu NIDS. Opracowanie wtasne na
podstawie: [28].

zadang liczbe strumieni danych i z okre§lonym procentowym udziatem porcji danych pasu-
jacych do sygnatur atakéw. Nastepnie uruchamia sie szereg réwnolegtych watkéw, ktére od-
powiadaja za zlozenie strumieni, normalizacje ich zawartos$ci i wykrycie atakéw. Pojedynczy
watek dziata wedlug nastepujacego algorytmu:

1. Pobierz kolejny pakiet z wejscia (przy uzyciu pojedynczej transakcji). Zakoricz watek
jezeli w kolejce wejsciowej nie ma juz zadnych pakietéw.

2. Dodaj pakiet do repozytorium stanéw. Repozytorium takie to zbiér par (klucz, warto§é),
w ktérym kluczem jest identyfikator strumienia danych, a wartoscia lista dotychczas
wstawionych do repozytorium pakietéw nalezacych do tego strumienia. Pojedyncza
operacja wstawienia objeta jest transakcja. Operacja taka moze jednak wyzwoli¢ proces
sktadania pakietéow w strumieni. Proces sktadania zachodzi w ramach tej samej transak-
cji co dodanie pakietu.

3. Jezeli wstawienie pakietu do repozytorium spowodowalo pojawienie sie nowego goto-
wego strumienia, to nalezy go pobrac z kolejki skanowania. Kazde pobranie objete jest
osobng transakcja. W tym kroku nastepuje préba pobrania tego strumienia, do ktérego
nalezat pakiet wstawiany do repozytorium w kroku 2.
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4. Znormalizyj strumien (np. poprzez zamiane wszystkich liter na mate lub usuniecie zna-
kéw niealfanumerycznych) i przeszukaj go pod katem dopasowan do sygnatur atakéw.
Informacje o wykrytych atakach umieszczane sg na liScie wynikowej, lokalnej dla watku.
Poniewaz watek posiada analizowany strumieni na wytaczno$¢, transakcje nie sg tu uzy-
wane.

Krok 2., ktéry opcjonalnie moze obejmowac sktadanie pakietéw we fragmenty strumienia da-
nych wymaga podania dodatkowego opisu tego procesu:

1. Odczytaj z pakietu podstawowe informacje, takie jak identyfikator strumienia danych,
numer czesci (numer sekwencyjny) i liczbe wszystkich cze$ci strumienia.

2. Przeanalizuj liste pakietéw nalezacych do tego samego strumienia, ktére do tej pory
zostaty wstawione do repozytorium.

* Jezeli lista jest pusta, oznacza to, ze wszystkie dotychczas przybyte pakiety zostaty
ztozone w jeden strumien i trafily do kolejki skanowania (identyfikator strumienia
jest ponownie wykorzystywany). Dodaj pakiet do listy.

* Jezeli lista nie jest pusta, dodaj pakiet do listy, po czym sprawdz, czy zawiera ona
tyle pakietoéw ile czesci zadeklarowano w nagtéwku. Gdy warunek ten jest spet-
niony, pakiety nalezy ztozy¢ w catlo$¢ (kompletny strumiert danych) i usunaé je
z repozytorium. Powstalg porcje danych umieszcza sie w kolejce skanowania, ko-
lejce fragmentéw do dalszego przetworzenia w kroku 3. algorytmu watku.

Autorzy [28] twierdza, ze dzielenie ruchu sieciowego (ang. traffic splitting) na potrzeby
przeskanowania go przez rozproszony system NIDS nie jest zadaniem trywialnym. Stwier-
dzenie to eliminuje mozliwo$¢ skonstruowania rozproszonego systemu NIDS bez centralnego
repozytorium stanéw. Z drugiej strony wszystkie pakiety przechodzace przez skaner musza
sie ostatecznie cho¢ na chwile w tym repozytorium znalez¢é. Oznacza to, ze gdyby byto ono
elementem systemu rozproszonego, bratoby udzial w wielu zdalnych i potencjalnie dtugich
transakcjach. O ile doprowadziloby to do powstania ciekawej charakterystyki transakcyjne;j,
w praktyce byloby zapewne waskim gardlem przetwarzania. Niemniej jednak w ramach przy-
gotowania tego raportu rozpatrywany byt wariant benchmarka scanner-as-a-service, ktéry do-
starczalby funkcje skanowania ruchu sieciowego w postaci ushugi, przy czym system rozpro-
szony, w ktérym taka ustuga dziala dbalby o optymalne wykorzystanie wlasnych zasob6éw
(motywacja rozproszenia NIDSa).

Nalezy zwr6ci¢ uwage na charakterystyke transakcji z punktu 2. algorytmu watku. Sa one
zazwyczaj krotkie, jednak jezeli dojdzie do scalenia strumienia danych, ich read- i write-sety
rozrastajg sie w znaczacy sposéb. W efekcie stanowityby wyjatkowo trudny przypadek dla
statycznych pamieci transakcyjnych. Przy zatozeniu, ze ten wzér zachowania bedzie powta-
rzal sie w wersji rozproszonej, intruder spetnia wiekszo$¢ kryteriéw okreslonych w sekcji 3.4.
Oczekiwana prostota implementacji jest jednak tym kryterium dyskwalifikujacym, ktére spra-
wia, Ze benchmark w wariancie rozproszonym nie zostanie opracowany.
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3.5.4 Rozproszona wersja kmeans

Opis kmeans z punktu 2.6.1.4 nie wymaga znaczacych uzupetnieri. W zasadzie nalezatoby
w tym miejscu dodaé tylko jedng informacje: watki sa tam tworzone jedynie na czas ustala-
nia nowego przydziatu elementéw do klastréw. Innymi stowy po obliczeniu odlegtosci kaz-
dego z przydzielonych mu elementéw od $rodka kazdego klastra i transakcyjnym dodaniu
wartos$ci kazdego z jego wymiar6w do odpowiedniej (przypisanej wymiarowi klastra) sumy
watek jest zatrzymywany (o ile rzecz jasna nie uda mu sie pobrac kolejnej grupy elementéw
do przetworzenia z kolejki zadan), a podzielenie sum przez licznos¢ klastra w celu obliczenia
jego nowego Srodka odbywa sie juz sekwencyjnie.

Podobne podejscie dla system6w rozproszonych jest nie do przyjecia. Wezléw systemu nie
powinno sie wlaczaé (i wytaczaé) na zadanie, zwlaszcza w sytuacji, kiedy potrzeba takiej ope-
racji nie wynika z kompensowania awarii ani potrzeby rozbudowania systemu. Nie nalezy ich
tez pozostawiac przez dtuzszy czas bez zadania, bowiem oznacza to marnotrawstwo zasobow.
Przeniesienie kmeans do srodowiska rozproszonego oznaczatoby przetwarzanie ujete w tury,
z globalng barierg synchronizacyjng po kazdym nowym przydziale elementéw do klastréw.

W polaczeniu z generowanymi przez wersje rownolegla krétkimi transakcjami, perspek-
tywy wykorzystania w systemie rozproszonym sposobu zréwnoleglenia algorytmu, ktéry wy-
maga czestych odwotan do globalnej bariery synchronizacyjnej, nie zachecajg do préby opra-
cowania rozproszonej wersji kmeans.

3.5.5 Rozproszona wersja labyrinth

Opis problemu i algorytmu jego rozwiazania zostal umieszczony w punkcie 2.6.1.5. Zawiera
on wszystko to, co udato sie ustali¢ w oparciu o analize kodu Zrédlowego. Formalnego ujecia
wymaga by¢ moze jeszcze implementowany przez labyrinth algorytm Lee. ostat on przedsta-
wiony na rysunku 3.17.

Algorytm Lee stosowany jest w praktyce do wytyczania $ciezek przesytajacych sygnaty elek-
tryczne w obwodach drukowanych (takze wielowarstwowych). Programy pozwalajace recznie
wytyczac Sciezki, wyposazone ponadto w mechanizm automatyzacji tego procesu to typowi
przedstawiciele narzedzi z grupy CAD (ang. computer-aided design). Jako takie zazwyczaj
dzialajg one raczej na wieloprocesorowych stacjach roboczych niz w systemach rozproszo-
nych.

Oczywi$cie mozna moéwic o rozmiarach instancji problemu na tyle duzych, ze usprawiedli-
wiajacych uzycie systemu rozproszonego. Nalezy jednak zwréci¢ wage na to, ze wykonanie al-
gorytmu Lee w takim Srodowisku wigzatoby sie z rozproszeniem centralnej struktury danych,
labiryntu. Sam fakt rozproszenia, projektowanego od podstaw, w polaczeniu z rozwigzaniem
problemu trasowania zadarn dostepu do poszczegélnych czesci rozpraszanej struktury danych
skomplikowaltby benchmark i méglby negatywne wplyna¢ na jego charakterystyke transak-
cyjng (np. doprowadzajac do wykonywania jedynie krétkich transakcji). Do tego nalezatoby
jeszcze zapewni¢ mozliwo$¢ przewidywania zawartosci access-setéw. W obliczu takiego po-
ziomu komplikacji w potaczeniu z niepewnym zwigzkiem z systemami rozproszonymi, laby-
rinth nie bedzie poddany prébie przeniesienia do sSrodowiska rozproszonego.



1 // faza inicjalizacji - obranie punktu poczqtkowego

2 Point point = START_POINT;

3 point.label = 0;

4

5 // faza zalewania labiryntu znacznikami (w praktyce - przeszukiwanie grafu wszerz)
6  Set<Point> justLabelled = new Set<Point>();

7 justLabelled.add(point);

g int i = 1;

9 boolean endReached = false;

10 while (true) {

11 Set<Point> newJustLabelled = new Set<Point>(); // sprawdZ wszystkich sqsiadow
12 for (Point point in justLabelled) { // ostatnio sprawdzanych punktoéw
13 for (Point neighbour in point.getNeighbours()) {

14 if (neighbour.label != null) { // sqsiad do oznaczenia nie moze juz
15 continue; // posiadac¢ znacznika

16

17 neighbour.label = ij;

18 newJustLabelled.add(neighbour);

19 if (neighbour == END_POINT) { // jezeli osiqgnieto punkt koricowy,
20 endReached = true; // zakoncz przeszukiwanie

21 }

22 if (endReached) {

23 break;

24 }

25

26 if (end_reached) {

27 break;

28 }

29

30 if (end_reached) {

31 break;

32 }

33 if (newJustLabelled.isEmpty()) {

34 break; // nie ma juz mozliwosci zajscia dalej

35

36 justLabelled = newJustLabelled;

37 it++;

38

39}

40

41 /] konstrukcja Sciezki od korica
42 if (END_POINT.label != null) { // jezeli poprzednio osiggnieto punkt koricowy

43 List<Point> path = new List<Point>();

44 path.add(END_POINT);

45 for (int i = END_POINT.label; i > 0; i--) {

46 for (Point neighbour in path.lastElement().getNeighbours()) {
47 if (neighbour.label == i-1) {

48 path.add(neighbour);

49 break;

50 }

51 }

52

53 path.revert(); // odwrd¢ kolejnosc¢ elementow na Sciezce
54 }

Rysunek 3.17: Algorytm Lee implementowany przez labyrinth.
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(b) Tablice sasiedztwa i tablice pomocnicze.

Rysunek 3.18: Tablice: sasiedztwa i pomocnicze jako struktura danych konstruowana przez
ssca2.

3.5.6 Rozproszona wersja ssca2

Struktura danych konstruowana w ssca2 przedstawiona zostala na rysunku 3.18. Dla wierz-

chotka i outVertexIndex[i] przechowuje miejsce w ktérym rozpoczyna sie opis krawedzi
wychodzacych z wierzchotka, a outDegree[i] - dlugo$¢ opisu (stopienn wyjSciowy wierz-

chotka i). Dysponujgc takimi informacjami mozna odnaleZé w tablicy outVertexList in-
deksowanej warto$ciami z zakresu od outVertexIndex [i] do outVertexIndex [i]+outDeggree[i]-1
informacje o tym jakimi wierzchotkami koriczg sie krawedzie wychodzace z i. Te same po-

zycje w tablicy paralEdgeIndex wskazuja miejsce w tablicy pomocniczej lub dowolnej in-

nej strukturze danych (na rysunku jest to zbi6r list jednokierunkowych), z ktérego odczytaé

mozna wielo$¢ krawedzi (ssca2 operuje na multigrafach, wiec dwa wierzchotki moga by¢ po-

Iaczone kilkoma krawedziami) i wage lub etykiete kazdej z nich.

Struktury outVertexIndex, outDegree i outVertexList to tablice sgsiedztwa (ang. ad-
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jacency arrays), natomiast paralEdgeIndex oraz tablice zawierajace informacje o wieloSci
krawedzi i ich wagach lub etykietach to tablice pomocnicze (ang. auxiliary arrays).

Algorytm konstruowania tablic sgsiedztwa razem z powigzanymi tablicami pomocniczymi
prezentuje rysunek 3.19. Warto wspomnie¢, ze aby utatwi¢ przetwarzanie, stanowigca wej-
Sciowa reprezentacje grafu lista tréjek (wierzchotek_wejsciowy, wierzchotek_wyjsciowy, waga/etykie
jest sortowana.

Poniewaz tablice sgsiedztwa, reprezentujgce nastepniki wierzchotkéw, nie pozwalajg w ta-
twy sposé6b ustali¢, czy okreslona krawedZ nie istnieje w grafie, konstruuje sie analogiczna
reprezentacje dopetnienia grafu (zestawu krawedzi nieobecnych!? — ang. implied edges). O ile
mozna twierdzi¢, ze posortowanie danych podawanych na wej$cie programu usprawnia kon-
strukcje pierwszej ze struktur, o tyle przy drugiej znacznie wigksze bedzie ryzyko wystapie-
nia konfliktéw podczas dodawania tam informacji o poszczeg6lnych nieistniejacych krawe-
dziach.

By dodatkowo utrudnic¢ przetwarzanie ssca2 konstruuje trzeci zestaw tablic sasiedztwa, tym
razem reprezentujacy poprzedniki wierzchotkéw. Ten proces nie zostat ujety w algorytmie
na rysunku 3.19.

Z semantyki problemu w zaden spos6b nie mozna wydosta¢ informacji o granicach roz-
miaréw instancji. Jak najbardziej mozliwe jest wiec by przetwarzane grafy byty tak duze, zeby
musiaty by¢ przetwarzane w systemie rozproszonym. Z drugiej strony nie musi by¢ tak za-
wsze, tj. nie wszystkie grafy przetwarzane przez ssca2 beda odpowiednie dla takiego podej-
§cia. Dodatkowo rozwigzywany problem jest zbyt ogélny, by mozna byto go powiagza¢ z sys-
temami rozproszonymi w spos6b inny niz bazujac na rozmiarach instancji. Stad niniejszy
raport nie bedzie nie bedzie zawierala préby opracowania rozproszonej wersji tego bench-
marka.

3.5.7 Rozproszona wersja vacation

Uzupeklieniem opisu z punkcie 2.6.1.7 niech bedzie prezentacja sposobu przetozenia para-
metréw programu na generowane transakcje. Dla czterech ich typéw, opisanych wczesniej:
1) user tasks,
2) user deletions,
3) item additions,

4) item removals,

12analiza algorytmu przedstawionego w [4] mogtaby sugerowaé inng definicje implied edge. Bytaby to krawedz,

ktéra istnieje w grafie, nazywana tak pod warunkiem, Ze nie istnieje w nim krawedz skierowana odwrotnie. Innymi
stowy, jezeli w grafie istnieje krawedZ u — v, ale nie istnieje krawedZ v — u, to ta pierwsza powinna znalez¢
sie na liScie krawedzi juz nie nieistniejqcych lecz po prostu implikowanych (por. [4, strona 9] oraz [4, algorytm
3] - algorytm przedstawiony w nieznacznie zmodyfikowanej formie na rysunku 3.19). Listy tak definiowanych
krawedzi implikowanych miatyby by¢ p6zniej wykorzystywane przez kernel 2. Termin implied edge nie znajduje
sie w powszechnym uzyciu, co pozwala sadzi¢, ze zostal wprowadzony na potrzeby specyfikacji, na ktérej bazuje
ssca2. Nie zmienia to faktu, ze do ich reprezentacji caly czas wykorzystuje sie listy sgsiedztwa.



1 // ustal stopnie wyjsciowe wszystkRich wierzchotkow

2 for (int i = 0; i < startVertex.length /* NUM_EDGES */; i++) in parallel {

3 // wspotbiezna iteracja, osobna dla kazdej krawedzi; w tym wariancie kazda

4 // powinna by¢ objeta transakcjq

5 Vertex start = startVertex[i]; // jeden wierzchotek moze by¢ przetwarzany

6 // w roznych iteracjach; nalezy sie zabezpieczyc
7 // przed takim duplikowaniem pracy

8 int startsOutDegree = 0;

9 {Wyszukaj wszystkie unikatowe krawedzie rozpoczynajace sie w wierzchotku start.}
10 {Ustal stopier wyjsciowy wierzchotka start: startsOutDegree.}
11 outDegree[start.index] = startsOutDegree;
12 if (start.index == 0) {
13 outVertexIndex[start.index] = ©;
14 } else {
15 outVertexIndex[start.index] = outVertexIndex[start.index-1]

+ outDegree[start.index-1]; // ustal outVertexIndex badanego

16 // wierzchotka (przy zatozeniu, Zze
17 // tablice outVertexIndex 1 outDegree
18 // inicjowane sq wartosciami ©);
19 // operacja konfliktowa
20 }
21
22 // zrob miejsce dla wierzchotka przesuwajqc outVertexIndex dla kazdego
23 // wierzchotka o wiekszym identyfikatorze o outDegree[start.index] komdrek
24 for (int j = start.index+l; j < outVertexIndex.length /* NUM_VERTICES */; j++) {
25 outVertexIndex[j] += startsOutDegree; // operacja konfliktowa
26 }
27}

28  barrier();

29 /] UWAGA: w oryginalnym algorytmie wartosci w tablicy outVertexIndex uaktualniane
30 // sa po zakonczeniu wykonywania petli, w oparciu o kompletne wartosci z tablicy
31 // outDegree. Eliminuje to potrzebe objecia iteracji transakcjq. Oryginalny

32 // algorytm bytoby jednak trudno przedstawié¢ w tym miejscu. Poza tym celem te

33 // pracy jest wtasnie pokazanie zastosowania dla transakcji w roznych algorytmach.

35 /] skonstruuj listy sqsiedztwa
36 for (int i = @; i < outVertexIndex.length /* NUM_VERTICES */; i++) in parallel {

37 Vertex start = getVertexByIndex(i);

38 for (int j = outVertexIndex[i]; j < outVertexIndex[i]+outDegree[i]; j++) {

39 Vertex end;

40 {Pobierz kolejng unikatowag krawed? wychodzgcg z wierzchoika start. Jej
koniec zapisz w zmiennej end.}

41 outVertexList[j] = end.index;

42 {Utwérz strukture danych przechowywang w paralEdgeIndex

43 }

44 }

45 barrier();

46

47 |/ skonstruuj liste krawedzi implikowanych
48  for (int i = @; i < outVertexIndex.length /* NUM_VERTICES */; i++) in parallel {

49 for (int j = outVertexIndex[i]; j < outVertexIndex[i]+outDegree[i]; j++) {

50 Vertex isNext = getVertexByIndex(outVertexList[j]); // j-ty nastepnik

51 // wierzchotka i

52 {SprawdZ czy wierzchotek i jest nastepnikiem wierzchotka isNext. Jezeli nie

to krawedZ (i, isNext) zapamietaj w lokalnej lidcie krawedzi implikowanych
otem uaktualnij impliedDegree[i] i impliedEdgeIndex wierzchoitka i oraz
tych o wiekszych indeksach.}

53 }

54

55 barrier();

56

57 {Potacz lokalne listy krawedzi implikowanych w jedng wspdlng reprezentacj wypeinij

tablice impliedEdgeList).}

Rysunek 3.19: Algorytm budowania tablic sasiedztwa zawierajacych nastepniki wierzchotkow
oraz reprezentacji krawedzi nieobecnych. Opracowanie wtasne na podstawie: [4, algorytm 3].
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znaczenie parametréw dostarczanych do programu przez linie polecent przedstawia tabela
3.3.

Tablica 3.3: Argumenty linii polecen vacation i ich znaczenie.

-n Dla transakcji klasy 3) i 4) parametr okresla liczbe elementéw dodawanych lub
n usuwanych. W przypadku 1) n elementéw z losowo wybranych tabel z przelo-
tami, samochodami i pokojami jest przegladanych, po czym te z najwyzszymi
cenami podlegaja rezerwacji przez losowo wybranego uzytkownika.

-q q | By zwiekszy¢ poziom wspoéizawodnictwa mozna ograniczy¢ wartosci iden-
tyfikatoréw uzytkownikéw i rezerwowanych elementéw, na ktérych operuja
transakcje. Sposrod zakresu identyfikatoréw od 0 do r tylko g% najmniejszych
bedzie zwracanych przez procedure generowania losowych identyfikatoréw.

-c ¢ | c klientéw bazy danych bedzie réwnolegle wykonywalo na niej transakcje.

-t t | Ogbélem w ramach programu zostanie wykonanych ¢ transakcji.

-r r | Baza danych bedzie posiadata swdj poczatkowy stan. Parametr r postuzy do
jego wytworzenia, bowiem z poczatku tabele z przelotami, samochodami i po-
kojami bedg posiadaty po r rekordéw kazda.

-u Parametr u definiuje podzial puli ¢ transakcji na klasy w nastepujacy sposéb:

u u% stanowic beda transakcje typu 1), 10%—_“% to transakcje typu 2), natomiast

transakcji typu 3) i 4) bedzie po 1%=4%.

Benchmark vacation jest benchmarkiem generycznym w tym sensie, ze przetwarzanie kon-
centruje sie w nim wokét pojedynczej centralnej struktury danych, a charakterystyka transak-
cji nie jest determinowana przez semantyke rozwigzywanego problemu, ale powstaje losowo,
przy udziale parametréw precyzowanych przez wywotujgcego program. Gdyby nie ré6znorod-
no$¢ transakcji i proba nadania przetwarzaniu praktycznego znaczenia (symulacja systemu
rezerwacji w biurze podrézy) mozna by uznaé go za mikrobenchmark. Tym co ostatecznie
decyduje, ze vacation nim nie jest bedzie jednak brak wyraZnie zarysowanych mozliwosci ta-
kiego generowania obcigzen systemu TM, ktére skupiatyby sie na jego pojedynczych aspek-
tach (zdolnoéci do radzenia sobie z wysokim poziomem wspdétzawodnictwa, wplywem trans-
akcji o duzych rw-setach na wydajnos$¢ przetwarzania, itd.).

Benchmark symulujacy dzialanie bazy danych jest niemal idealnym kandydatem do prze-
niesienia na grunt systeméw rozproszonych. Abstrahujac od semantyki vacation, zestaw tabel
mozna podzieli¢ partycjonujac je czy to poziomo czy pionowo i rozmiesci¢ razem z klientami
na réznych weztach systemu.

Alternatywnie mozna pokusi¢ sie o symulowanie dziatania bazy danych, ktéra sama w so-
bie jest juz rozproszona. W takim ukladzie znowu trzeba by generowac¢ szereg klas transakcji
o réznych parametrach i prébowaé dorobi¢ do nich praktyczne znaczenie.

3.5.8 Rozproszona wersja yada

Przyktad ptaszczyzny przeznaczonej do podzialu na tréjkaty w postaci PSLG (ang. planar
straight-line graph) oraz samg triangulacje Delaunaya przedstawia rysunek 3.20.



142 3 Modelowanie systemu i wybor implementowanych rozwigzan

(a) Graf PSLG.

(b) Triangulacja Delaunaya.

Rysunek 3.20: Triangulacja Delaunaya ptaszczyzny ograniczonej grafem PSLG. Za: [67].

Doktadny opis algorytmu Rupperta, ktéry implementuje ten benchmark znalez¢ mozna
w [60]. Jak wspomniano w opisie zawartym w punkcie 2.6.1.8, sposobem dopasowania trian-
gulacji do wymagan uzytkownika jest retriangulacja pewnych jej obszaréw, zwanych tutaj re-
gionami.

O odcinku méwi sie, ze jest naruszony (ang. encroached), jezeli wierzchotek pewnego troéj-
kata bedacego elementem triangulacji znajduje sie wewnatrz okregu opisanego na tym od-
cinku. Trojkat jest zly (ang. bad), jezeli najmniejszy z jego katéw ostrych jest mniejszy war-
to$¢ graniczna, podawana przez uzytkownika. Z faktu, ze triangulacja podawana na wejscie
programu jest triangulacja Delaunaya wynika, ze tréjkaty (przynajmniej poczatkowo) nigdy
nie bedg naruszone w sposé6b analogiczny do odcinkéw.

Algorytm Rupperta rozpoczyna dziatanie od zapelnienia kolejki zadan. Kazdy tréjkat nale-
zacy do triangulacji wejSciowej jest oceniany pod katem tego, czy moze zosta¢ nazwany ztym
i — jezeli okazaloby sie to prawdg — umieszczany w kolejce. Zachowanie wlasnosci Delau-
naya (dla kazdego tréjkata zaden wierzchotek nie lezy wewnatrz opisanego na nim okregu)
nie gwarantuje, ze triangulacja bedzie wolna od odcinkéw naruszonych. Stad nalezy takze
przeanalizowaé kazdy bok kazdego tréjkata pod katem tego, czy wewnatrz opisanego na nim
okregu nie lezy zaden wierzchotek. W [60] znaleZ¢ mozna informacje, ze kolejki zadan utrzy-
mywane sg osobno dla tréjkatéw i odcinkéw, przy czym przetworzenie odcinkéw otrzymuje
Wyzszy priorytet.

Przetworzenie odcinka sprowadza si¢ do wstawienia nowego wierzchotka doktadnie w jego
srodku. Sprawia to, ze okregi opisane na dw6ch nowo powstalych odcinkach maja znaczaco
mniejszy rozmiar i w efekcie by¢ moze zaden z nich nie bedzie obejmowal wierzchotka naru-



3.5 Analiza przydatno$ci benchmarkéw z narzedzia STAMP 143

szajacego. Jezeli tak by sie nie stato, czynno$¢ powtarza sie rekurencyjnie. Proces przetwarza-
nia odcinka zostat przedstawiony na rysunku 3.21.

Rysunek 3.21: Sposéb w jaki algorytm Rupperta przetwarza naruszony odcinek. Za: [60].

W wyniku podzialu odcinka do triangulacji zostaje wprowadzony nowy punkt, ktéry powi-
nie sta¢ sie wierzchotkiem tréjkata, a w zasadzie czterech tréjkatéw. By takie tréjkaty utwo-
rzy¢, konieczne moze by¢ wstawienie krawedzi taczacych nowy wierzchotek z juz istnieja-
cymi. Pewne krawedzie moga wtedy takze zosta¢ usuniete. Pierwszy podziat na rysunku 3.21
powoduje usuniecie jednej krawedzi. Drugi — juz nie. To w jaki sposéb wybra¢ jedno z wielu
mozliwych potaczerr nowego wierzchotka z innymi nie jest oczywiste. W [60] znaleZ¢ mozna
informacje o algorytmie Lawsona, ktéry miatby wstawi¢ krawedzie w taki sposéb, by utrzy-
mana zostala wlasno$¢ Delaunaya. Alternatywng drogg wydaje sie przyjecie pewne;j statej
zasady (mp. rezygnacji z usuwania jakichkolwiek krawedzi) i wstawianie nowo utworzonych
tréjkatéw do kolejki zadan, jezeli tylko zostaty ocenione jako zte.

Przetworzenie ztego tréjkata, przedstawione na rysunku 3.22 sprowadza sie do wstawienia
do triangulacji $rodka opisanego na nim okregu. Tu juz co najmniej jedna krawedZ musi zo-
sta¢ usunieta by zly tréjkat zostal wyeliminowany. Znowu nie jest jasne, czy retriangulacja tak
powstatego obszaru powinna odbywa¢é sie w oparciu o pewng zasade gwarantujaca zachowa-
nie wlasnosci Delaunaya, czy tez moze by¢ realizowana dowolnie pod warunkiem, ze nowo
powstale zte tréjkaty trafig do kolejki zadan.

Rysunek 3.22: Sposéb w jaki algorytm Rupperta przetwarza zly trojkat. Za: [60].

Catosciowy proces dopasowania triangulacji do wymagan uzytkownika przedstawia rysu-
nek 3.23. Na kazdym kroku zostaly w nim zaznaczone przetwarzane elementy.

Réwnolegta wersja benchmarka yada wykorzystuje do reprezentacji triangulacji nastepu-
jace struktury danych:

* punkt (ang. coordinate), ktéry jest para (x, y) wsp6trzednych na triangulowanej ptasz-
czyZnie,
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Rysunek 3.23: Catoksztalt procesu retriangulacji. W lewym gérnym rogu graf PSLG, dalej
triangulacja Delauneya podawana na wejscie algorytmu Rupperta oraz jego kolejne kroki. Na
kazdym etapie zaznaczono przetwarzane elementy. Za: [60].

¢ krawedz (ang. edge), definiowang przez pare punktéw: poczatek i koniec,

 element: tréjkat lub odcinek, definiowany przez wspétrzedne poczatkéw i koricéw kra-
wedzi, zawierajacy takze informacje najmniejszym kacie ostrym (jezeli element jest tréj-
katem), Srodku okregu opisanego oraz o sasiadach kryjacych sie za kazda krawedzia,

* region, grupujacy zte tréjkaty i taczacy ich zbiér ze srodkiem okregu opisanego na jed-
nym z nich.

Region wprowadzany jest po to, by méc dokonaé retriangulacji obszaru wiekszego niz po-
jedynczy tréjkat. W momencie rozpoczecia przetwarzania kolejnej pozycji z listy zadan zly
tréjkat staje sie srodkiem regionu, Srodek opisanego na nim okregu — nowym wierzchotkiem
wprowadzanym do triangulacji, a dodatkowo sprawdza sie czy sasiednie elementy rowniez
nie wymagaja retriangulacji. Procedura ta, nieobecna w oryginalnym algorytmie Rupperta,
zostala w yada wprowadzona zapewne po to, by zwiekszy¢ rozmiary produkowanych transak-
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cji. Na potrzeby implementacji nazwano ja rozrostem regionu (ang. region growth).

Wprowadzony opis wystarczy by rzuci¢ swiatto na to, w jaki spos6b triangulacja jest repre-
zentowana w pamieci operacyjnej. By algorytm dysponowat pewnym punktem zaczepienia
wprowadzona zostaje dodatkowo struktura, mesh, ktéra zawiera wskaznik na wybrany ele-
ment (tzw. root element; do pozostatych mozna sie dosta¢ przechodzac wpierw przez niego,
potem przez jego sasiadéw, itd.) i kolejke ztych tréjkatéw do przetworzenia.

Spos6b zréwnoleglenia aplikacji sprowadza sie do wprowadzenia szeregu watkow, ktore
wspo6tbieznie pobieraja zadania ze wspdétdzielonej kolejki i dokonujg retrinagulacji wybranych
obszaréw plaszczyzny. Jest oczywiste, Ze jezeli wsp6tbieznie retriangulacji podlegajg dwa ob-
szary, ktére choéby fragmentem na siebie nachodza, umieszczenie operacji na nich wewnatrz
transakcji sprawi, ze taki konflikt zostanie wykryty, a jeden z watkéw bedzie zmuszony spraw-
dzi¢ po ponowieniu transakcji, czy czy jego zadanie jest jeszcze zasadne, tj. czy zly tréjkat,
ktérego to zadanie dotyczy nie zostat juz z triangulacji usuniety.

Rozproszenie benchmarka yada mogtoby polega¢ na podziale triangulowanej ptaszczyzny
(zbioru elementéw) pomiedzy wezly systemu rozproszonego i przechowywaniu w kazdym
elemencie lokalizacji sagsiadow uwzgledniajacej adres posiadacza. Poza wylacznie duzymi roz-
miarami produkowanych transakcji (brakiem ré6znorodnos$ci generowanych obcigzen) i pro-
blemem rozproszenia kolejki zadan, nie mozna dopatrze¢ sie implementacyjnych przyczyn
braku mozliwo$ci integracji rozproszonego wariantu yada z dynamicznymi pamieciami trans-
akcyjnymi. W przypadku pamieci statycznych ktopotliwa jest niemozliwo$é przewidzenia
w jaki sposéb rozrosnie sie region przeznaczony do retriangulacji.

Jednak najbardziej znaczacym problemem, ktéry zdecyduje o tym, Ze préba rozproszenia
benchmarka nie zostanie podjeta jest stopiert skomplikowania implementowanego algorytmu
mogacy powodowac trudno$ci tak przy laczeniu programu z ré6znymi implementacjami pa-
mieci transakcyjnych, jak i przy przenoszeniu go pomiedzy jezykami i paradygmatami pro-
gramowania.

3.6 Propozycje benchmarkéw dla systemdw rozproszonych

W oparciu o dotychczas przedstawione informacje mozna juz podjaé¢ prébe wybrania tych
z probleméw rozwigzywanych przez programy sktadowe STAMPa, ktére postuzg do stworze-
nia benchmarkéw dla rozproszonych pamieci transakcyjnych.

3.6.1 Rozproszony wariant genome

Sposréd programéw rozwigzujacych konkretny problem (wyjatkiem jest tu w zasadzie tylko
vacation i, w pewnym sensie, intruder'3), ktére sa godne rozproszenia ze wzgledu na wo-

13jak wspominano wczesniej, w vacation (gdyby pomina¢ parametry wej$ciowe, opisane w punkcie 3.5.7) mozna
ksztattowaé charakterystyke transakcji w niemal dowolny sposéb bez naruszania semantyki problemu algoryt-
micznego. Wtasnosci takiej nie zachowuje np. genome, w ktérym bez wzgledu na dane wej$ciowe, préby zszycia
(co najwyzej zakoniczone niepowodzeniem) beda nastepowaé z podobng czestoscia. W tym ujeciu intruder pla-
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lumeny przetwarzanych danych, na uwage zastuguja bayes, genome, kmeans i yada. intru-
der nalezy do innej klasy probleméw, poniewaz nie implementuje algorytmu operujacego na
strukturze o statej wielko$ci znanej przed rozpoczeciem wykonania (zawartos$¢ kolejki prze-
chwyconych pakietéw mozna uzupelnia¢ nawet w trakcie wykonania programu). Podobnie
vacation, w ktérym charakterystyke transakcji mozna niemal dowolnie modyfikowac. ssca2
rozwigzuje problem zbyt ogélny by w ogéle méwic o celowoSci jego rozproszenia. Natomiast
labyrinth, z racji implementowania algorytmu wykorzystywanego m.in. przy wytyczaniu $cie-
zek w obwodach drukowanych, kaze mysle¢ o skali przetwarzania odpowiedniej raczej dla
systeméw wieloprocesorowych niz rozproszonych.

Z pozostatych yada implementuje algorytm, ktérego stopieri komplikacji jest na tyle duzy,
Ze moze stwarzaé problemy przy prébie przenoszenia benchmarka pomiedzy ré6znymi jezy-
kami i paradygmatami programowana (nie doszukano sie tez dobrego sposobu rozproszenia
centralnej struktury danych), a kmeans, cho¢ uzyty do w oryginale do pokazania pewnych
ciekawych wlasnosci wybranych implementacji wieloprocesorowych pamieci transakcyjnych
(por. [13, punkt V.B.4]) produkuje wytacznie krétkie transakcje, ktére same w sobie nie sa
raczej typowym elementem programu dziatajacego w systemie rozproszonym.

Z dwéch pozostatych wybrano genome jako kandydata do implementacji jego wersji roz-
proszonej z racji tego, ze zostal zbudowany w oparciu o prostszy algorytm niz bayes, a wy-
korzystywane tam struktury danych daja sie tatwo rozproszy¢. Elementem niepozadanym
w kontek$cie systeméw rozproszonych jest obecna w genome bariera synchronizacyjna po
kazdej iteracji zwigzanej z dlugoscig naktadajacych sie czesci segmentéw, nadajaca przetwa-
rzaniu ,turowy” charakter. Spory wysitek bedzie wiec wltozony w implementacje rozproszonej
wersji benchmarka, tak by wyeliminowaé ten element przetwarzania. W przeciwieristwie do
kmeans, ktéry wymagatby fundamentalnej przebudowy algorytmu, dla genome wydaje sie to
mozliwe do osiggniecia.

Okaze sie, ze wszystkie etapy przetwarzania, poczawszy od generowania instancji, poprzez
usuwanie duplikatéw i haszowanie prefikséw segmentéw, po sam proces sekwencjonowania
dadzg sie zréwnolegli¢ w srodowisku rozproszonym.

Wreszcie sekwencjonowanie, przy duzym uproszczeniu, mozna sprowadzi¢ do szeregu ope-
racji majacych na celu zbudowanie acyklicznej listy linkowanej. Problem wyznaczania opty-
malnego (wiec o minimalnej liczno$ci) access-setu przy operowaniu na takiej liScie bedzie
szczegblnie trudny jezeli w uzyciu znajdzie sie statyczna pamie¢ transakcyjna.

3.6.2 Benchmark cassandra

Czerpiac z idei najbardziej podatnego na rozproszenie benchmarka ze zbioru STAMP - vaca-
tion, do implementacji wyznacza si¢ wariant rozproszonej bazy danych klasy NoSQL, bazuja-
cej na rozproszonej tablicy haszowej — narzedzie Cassandra.

Wybér ten jest korzystny w wielu aspektach. Po pierwsze Cassandra zostala zaprojekto-

suje sie pomiedzy nimi, jednak blizej vacation. Semantyka problemu algorytmicznego sktadania pakietéw w stru-
mienie, jest nieco dokladniej okreSlona niz wykonanie szeregu transakcji na bazie danych, jednak za pomoca
danych wej$ciowych mozna niemal dowolnie (cho¢ nie niezaleznie) sterowaé kluczowymi elementami charakte-
rystyki transakcyjnej intrudera, takimi jak czesto$¢ i rozmiar transakcji sktadajgcych pakiety.
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wana i stworzona w okre§lonym celu — by przechowywa¢ zawartosci skrzynek odbiorczych
systemu wymiany wiadomosci przez uzytkownikéw serwisu spotecznos$ciowego Facebook. [40],
wprowadzajacy Cassandre, podaje gotowy sposéb jej wykorzystania.'* Po drugie ta baza da-
nych jest ze swojej natury systemem rozproszonym, zatem zapewne przy zachowaniu cho¢by
wycinka jej funkcjonalno$ci nadal bedzie obcigza¢ rozproszong pamiec¢ transakcyjng tak jak
rzeczywista aplikacja. Po trzecie Cassandra (p6ki co) nie wspiera przetwarzania transakcyj-
nego. Zatem zintegrowanie jej uproszczonego wariantu z rozproszong pamiecia transakcyjnag
moze stanowi¢ przyczynek do dalszych prac majacych na celu wyposazenie tej bazy danych
w mechanizm przetwarzania OLTP.

Rozproszona tablica haszowa jako architektura bazy danych oraz stosunkowo prosty sche-
mat wykorzystania Cassandry do przechowywania wiadomo$ci uzytkownikéw (a wiec i mato
réznych klas transakcji wykonywanych w benchmarku) czyni z programu wzorcowego, ktéry
by na niej bazowal raczej mikrobenchmark niz benchmark pelnowymiarowy. W przypadku
jednak gdyby zestaw sposobéw wykorzystania bazy danych udato sie rozszerzy¢ tak, by méc
generowac dostatecznie duza liczbe transakcji r6znych typéw, mozna obronic¢ sie przed takim
zarzutem twierdzac, ze architektura struktury danych lezacej u podstaw benchmarka, choé
prosta, odpowiada rzeczywistej aplikacji rozproszonej, a sposoby jej wykorzystania formuja
dostatecznie skomplikowany program.

Stad, podczas gdy [40] okresla dwie podstawowe operacje wykonywane na bazie danych
(obie sa operacjami odczytu), benchmark cassandra bedzie implementowat jeszcze sze$¢ do-
datkowych, dostarczajac razem 10 klas transakcji o réznych charakterystykach.

3.6.3 Inne mozliwosci

Pomimo, ze STAMP miat by¢ gtéwnym Zrédtem probleméw i ich rozwigzan, w oparciu o ktdre
miano budowaé¢ benchmarki dla rozproszonych pamieci transakcyjnych, rozwazy¢ nalezy tez
inne mozliwo$ci. Niniejszy punkt prezentuje benchmark, ktérego specyfikacja zostata opra-
cowana to tego stopnia, ze jako trzeci mégltby zosta¢ zaimplementowany w ramach tego ra-
portu. Ma on uwydatniac zalety Aromic RMI wzgledem innych metod sterowania wsp6tbiez-
noscia, takie jak spos6b radzenia sobie z operacjami niewycofywalnymi i rozproszonym cha-
rakterem przetwarzania. Z réznych wzgledéw, a w szczegélnosci w wyniku ztego oszacowa-
nia pracochtonno$ci zaimplementowania benchmarka genome, nie wyjdzie on poza etap pro-
jektu.

Dodatkowo punkt przedstawia kilka pobocznych kierunkéw poszukiwania zastosowan dla
systeméw rozproszonych, ktére by¢ moze bytyby w stanie wykorzysta¢ pamieci transakcyjne.

3.6.3.1 Benchmark BOM

Przy projektowaniu obwodéw drukowanych przeznaczonych do seryjnej produkcji, do$¢ cze-
sta praktyka jest przystosowywanie pojedynczej ptytki z obwodem do zamontowania na niej
dwoch lub wiecej wariantéw czesci elektronicznych. WigZe sie to zapewne ze znacznymi

4nie mozna twierdzié, ze architektura Cassandry determinuje jej zastosowanie. Niech zaswiadczy o tym fakt,

ze istnieje kilka innych typowych przyktadéw wykorzystania tej bazy danych, w tym przyktad zwigzany z liniami
lotniczymi, przedstawiony w [23].
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kosztami stalymi rozpoczecia produkcji (w tym — z kosztem zaprojektowania obwodu) w po-
laczeniu z czestg praktyka dostarczania identycznych lub bardzo podobnych funkcjonalnie
komponentéw elektronicznych (w tym — uktadéw scalonych) w ré6znych obudowach. Rysunek
3.24 przedstawia przyklad takiego obwodu - plytke prototypowa MSP430 LaunchPad prze-
znaczong dla mikrokontroleréw firmy Texas Instruments.

E:ZER"‘?EATEST
<S1) RST
P1.7
(LED2)-P1.®6

Rysunek 3.24: Fragment plytki prototypowej dla mikrokontrolera Texas Intruments MSP430
umozliwiajgcy zamontowanie rezonatora kwarcowego montowanego powierzchniowo (SMD)
lub przetykanego (THT) oraz przyktady obu wariantéw rezonatoréw (THT po lewej stronie).

BOM (ang. bill of materials) z kolei jest elementem dokumentacji projektu urzadzenia elek-
tronicznego — wykazem elementéw, razem z ich oznaczeniami wprowadzanymi przez dostaw-
cow, ktore nalezy pozyskac¢ by moéc urzadzenie zlozyé. Zazwyczaj BOM jest Scista specyfika-
cja, w ktérej prozno szukac alternatyw. Jezeli jednak weZmie sie pod uwage podejscie opisane
wczedniej, przydatny okazaé sie moze wykaz czesci w postaci listy, na ktérej pewne grupy po-
zycji bedg posiadaly swoje alternatywy. Przyktad takiej listy przedstawia rysunek 3.25.

Niech firma produkujgca urzadzenia elektroniczne pozostaje w kontakcie z grupg dostaw-
cow czesci, ktérzy udostepniajg mechanizm zamawiania elementéw oraz sprawdzania sta-
néw magazynowych za posrednictwem technologii Web Services (np. po jednej ustudze na
okreslony dzial magazynu).

Proces zakupu elementéw wyszczeg6lnionych w BOM bedzie procesem biznesowym an-
gazujacym dwoch aktoréw, z ktérych kazdy ma swoje cele. I tak: zamawiajacy (producent
urzadzen elektronicznych) bedzie chcial skompletowac zamoéwienie jezeli tylko pozwalaja na
to stany magazynowe oraz mie¢ na koricu mozliwos¢ zweryfikowania listy zaméwionych ele-
mentoéw przed ostatecznym zatwierdzeniem zamoéwienia. Sprzedajacy (dostawca czesci) be-
dzie w tym czasie chciat sprzedac¢ towar jezeli tylko jest to mozliwe (tj. unikna¢ sytuacji, w kt6-
rej gdy zadany przez zamawiajacego towar znajduje sie w magazynie, z pewnych wzgledéw
nie zostaje on sprzedany), jednak przy zachowaniu okre$§lonego poziomu jakosci oferowanych
ustug, tak by nie zniecheca¢ potencjalnych klientéw do korzystania z systemu zaméwien.

Benchmark BOM powstawatl z mysla o poréwnaniu juz nie tyle dwéch charakteréw rozpro-
szonej pamieci transakcyjnej: optymistycznego i pesymistycznego, ale dwoch konkretnych
implementacji: Atomic RMI i HyFlow w dowolnym wariancie — data-flow lub control-flow.
Dalsza cze$¢ tego punktu skupia¢ sie bedzie na znalezieniu uzasadnienia dla wykorzystania



3.6 Propozycje benchmarkéw dla systeméw rozproszonych 149

v

mikrokontroler
rezonator kwarcowy ‘\\\\\\\\\\\\\§§
uktad scalony

generatora sygnatu
zegarowego

ANETNE
kondensator | |® | kondensator
ceramiczny | Ig | ceramiczny
10 pF SMD :g 47 pF THT :

Y

A
y

JeudsiTe

kondensator
ceramiczny
100 pF THT

7S

em

\ 4

Kondensator 47uf
THT stabilizujacy
napiecie zasilania

uktadu

/!
x

| \\\\\\\\}‘
I —
< g pamieé
pam;g; EEROM 13 DataFlash
I 256 kb
Iz
\\\\\\X‘ | ‘(//////

v

Rysunek 3.25: Przykiad dokumentu BOM zawierajacego alternatywy. Generowanie czesto-
tliwosci dla mikrokontrolera moze by¢ realizowane przez oscylator kwarcowy lub zewnetrzny
uktad. Przewidziano tez dwa warianty wykorzystywanej pamigci trwatej.

mechanizméw dostarczanych przez oba te systemy w procesie kontaktowania sie zamawiaja-
cego z dostawcami.

Proces taki — sktadanie zamdéwienia — bedzie polegal na przejrzeniu dokumentu BOM i pr6-
bie pozyskania od kazdego z dostawcow okre§lonego elementu w wymaganej ilosci. Jezeli
pewnego elementu w ramach alternatywy nie uda sie uzyskaé¢ od zadnego z dostawcéw, wy-
bierana jest inna alternatywa. Jezeli nie uda sie skompletowaé zadnej alternatywy, zamawia-
jacy ma prawo do wgladu w status zamoéwienia — liste elementéw z kazdej z alternatyw, ktore
znajduja sie w magazynach i w oparciu o ten status decyduje, czy zamoéwienie ma zostac za-
twierdzone czy tez wycofane.

Uzasadnienie objecia realizacji zamo6wienia transakcja wynika z twierdzenia, Zze podczas
przetwarzania poszczegoélnych pozycji z listy, raz obrana alternatywa nie powinna by¢ juz
zmieniana. Nalezy wiec upewnic sig, ze wszystkie elementy z danej gatezi sa dostepne i wtedy
dokonac¢ jej wyboru - zarezerwowac elementy. Oczywiscie wsp6tbieznie z zaméwieniami moga
by¢ takze realizowane dostawy do magazynéw. Stad potrzeba zabezpieczenia systemu przed
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anomaliami niesynchronizowanego wspétbieznego dostepu.

W kwestii modelu systemu rozproszonego, budowanego z mysla o wyborze pomiedzy po-
dejSciami control-flow i data-flow nalezy zaznaczy¢, ze Atomic RMI zyskuje przewage nad Hy-
Flow w wariancie data-flow poniewaz podejscie to w sposéb naturalny modeluje technologie
Web Services. OczywiScie w przypadku benchmarka system Atomic RMI bylby integrowany
z pewng namiastkg technologii Web Services, ktéra pozwalataby na tworzenie kopii zapaso-
wych stanu systemu. Natomiast w przypadku rzeczywistych zastosowan nie mozna moéwic
0 bezposrednim wykorzystaniu Atomic RMI, raczej o stosowaniu implementacji algorytmu
SVA, w ktérej np. procedura odtwarzania stanu t-obiektu bylaby ttumaczona na procedure
kompensacji wykonania ustugi. Podobnie trudno jest méwi¢ o zastosowaniu HyFlow w rze-
czywistym systemie, cho¢ mozna by sie sili¢ na ttumaczenie poszczeg6lnych odczytéw i za-
pis6w na wywotania ustlug zdalnych. W takim wariancie HyFlow musiatby pozwala¢ na po-
wigzanie ze zdarzeniem wycofania transakcji odpowiedniej procedury kompensujacej zreali-
zowane dotychczas wywotania ustug.

W kwestii celéw kazdego z aktor6w niemate znaczenie moze mie¢ wybdér pomiedzy po-
dej$ciem pesymistycznym a optymistycznym. W podejSciu pesymistycznym (na przyktadzie
SVA) wycofanie transakcji (a wiec i kompensacja wykonania) nastapi tylko na zadanie uzyt-
kownika, podczas gdy w podejsciu optymistycznym moze by¢ ono jeszcze efektem wystgpie-
nia konfliktéw (zatem sumarycznie operacji kompensowania wykonania pewnej ustugi be-
dzie wiecej). W efekcie system skladania zaméwien moze by¢ przesadnie obcigzony, co ktéci
sie z celem dostawcy. Z drugiej strony jezeli wspdtbieznie realizowane jest zamo6wienie i do-
stawa, regula arbitrazu moze zapewnic, ze to zamoéwienie zawsze bedzie wycofywane i przy
ponownym wykonaniu zwiekszg sie szanse na to by wszystkie potrzebne elementy byty do-
stepne w magazynie. W przypadku Atomic RMI jezeli transakcja-dostawa zostanie rozpoczeta
p6Zniej niz transakcja-zamowienie, nie przeszkodzi ona w jego zlozeniu sprawiajac, ze pro-
ducent urzadzen by¢ moze zrezygnuje ze sktadania niekompletnego zaméwienia. Ktéci sie to
zaréwno z celem producenta, jak i dystrybutora.

Znajomo$¢ calego dokumentu BOM w momencie rozpoczynania sktadania zaméwienia
stanowi tez dobry punkt wyjScia dla przewidywana access-setéw a priori, cho¢ prawdopo-
dobnie dopdéki nie wprowadzi sie kilku ,terminali ustug sieciowych” (osobnych, w pewnym
sensie replikowanych t-obiektéw) na jeden dzial magazynu, skalowalno$¢ rozwigzania bazu-
jacego na transakcjach pesymistycznych i tak bedzie niewystarczajaca, niejako dyskwalifiku-
jac to podejscie.

3.6.3.2 Benchmark Apache

W nielicznych komentarzach jakie mozna znalezé w kodzie Zrédlowym narzedzia HyFlow
doszukano sie napomknieri dotyczacych wykorzystania serwera HTTP Apache w roli bench-
marka. W istocie jest jeden element tej aplikacji, ktéry potencjalnie mégtby spetnia¢ podsta-
wowe wymagania stawiane programom wzorcowym dla rozproszonych pamieci transakcyj-
nych.

Elementem serwera Apache w wersji 2.2 sa tzw. moduly MPM (ang. multi-processing modu-
les). Ich rola to umozliwienie wspotbieznej obstugi wielu zadatt HTTP na r6zne sposoby. Dla
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przyktadu prefork mpm implementuje polityke, wedlug ktérej serwer uruchamia przy starcie
zadana, stalq liczbe proceséw odpowiedzialnych za obstuge zadan, a worker mpm dodatkowo
dzieli te procesy na watki, tworzac je dynamicznie w razie potrzeby i nakladajac ograniczenie
na maksymalnag liczbe watkéw uruchomionych jednoczesnie.

Apache w wersji 2.2 dostarcza tez eksperymentalny modut event mpm, ktéry w zatozeniu
ma rozwigzywaé wystepujacy w worker mpm problem permanentnych potaczeni TCP. Mecha-
nizm Connection Keep-Alive dostepny w protokole HTTP pozwala zrezygnowac¢ z zamykania
potaczenia TCP po obstuzeniu zadania, by uniknaé kosztéw zwigzanych z ponownym jego
otwieraniem w momencie gdy od tego samego klienta nadejdzie kolejne zadanie. Problem
polega na tym, ze tak dtugo jak dtugo polaczenie jest zestawione, pojedynczy watek blokuje
sie w oczekiwaniu na kolejne zadanie, a odstepy pomiedzy dwoma nastepujacymi po sobie
zadaniami potrafig by¢ znaczace (np. tak dtugie jak czas potrzebny internaucie na zapozna-
nie sie z treScig strony i przejScie do nastepnej — jezeli tylko nie natozono innych ograniczen).
Watek, cho¢ uspiony, zajmuje miejsce w pamieci operacyjnej i obciagza mechanizmy jadra
systemu operacyjnego. event mpm stawia sobie za cel wprowadzenie ,zdarzeniowej” obstugi
polaczen. Watek zamiast biernie oczekiwaé na nadejscie kolejnego zadania obstuguje zdarze-
nia nadejécia zadan r6znymi polaczeniami TCP. W zatozeniu ma to pozwoli¢ na zmniejszenie
liczby watkéw potrzebnych by wspétbieznie obstuzy¢ taka sama liczbe klientéw.

By¢ moze dobrym pomystem na benchmark dla rozproszonych pamieci transakcyjnych
bytoby utworzenie farmy serwer6w HTTP wykorzystujacej load-balancing i wykorzystywanie
transakcji 1) do utrzymywania puli (np. kolejki) zagdah do obstuzenia, 2) zdalnego dostepu
do zasobéw potrzebnych do ich obstugi, tak by zapewnic¢ przezroczysto$¢ rozproszenia (a do-
ktadnie przezroczysto$¢ przetaczania klienta pomiedzy jednostkami roboczymi), czy wreszcie
3) utrzymywania sesji w serwerach aplikacji zintegrowanych z serwerem HTTP np. w inter-
preterze PHP.

3.6.3.3 Distributed Web Crawling

Eksploracja zasob6w internetowych [45, punkt 0.1.] jest bez watpienia jedng z tych dziedzin
informatyki, ktére z racji przetwarzania duzych wolumenéw danych podlegaja problematyce
Big Data (a wiec wymuszeniu rezygnacji z klasycznych metod przetwarzania danych na rzecz
metod dopasowanych do skali takiego przetwarzania — w tym: wykorzystania systeméw roz-
proszonych).

Wsr6d wielu narzedzi, koncepcji i rozwiazan rozproszonych wykorzystywanych w tej dzie-
dzinie, poza najprostszymi, np. modelem przetwarzania map-reduce i jego implementacja —
Hadoop, wyszuka¢ mozna i takie, w ktérych znalaztoby sie zastosowanie dla transakcji.

Niech za przyktad postuzy robot internetowy (ang. crawler, spider) dziatajacy w Srodowi-
sku rozproszonym, z jednostkami przetwarzajacymi i przechowujacymi dane rozlokowanymi
na réznych weztach. Robot taki operuje na dwéch strukturach danych znacznych rozmiaréw,
z ktérych jedna potencjalnie a druga z catg pewnoScig jest rozproszona. Pierwsza z nich —
wejsciowa — to kolejka adreséw stron do pobrania, rozbudowywana wraz z postepem prze-
twarzania (wyszukiwaniem odnos$nikéw w kolejnych pobranych dokumentach). Druga — tre-
§ci pobranych stron — najprawdopodobniej bedzie na tyle duza, ze w caloS$ci nie zmiesci sie
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na zadnym pojedynczym wezZle systemu.

Konstrukcja kolejki adreséw stron do pobrania nie jest zadaniem trywialnym z racji tego, ze
na robota internetowego narzuca sie szereg ograniczen [45, punkt 1.2.2.]. Przykladem niech
bedzie tu zakaz pobierania tresci tej samej strony w zbyt krétkich odstepach czasu, tak by
administrator strony internetowej, obserwujacy dodatkowe obcigzenie, nie zdecydowat sie
zablokowa¢ mozliwosci crawlowania. Dodatkowo potrzebne moze okazaé sie przesuniecie
terminu crawlowania okreslonych stron w pory nocne réznych stref czasowych, tj. wtedy
gdy najmniejsza aktywno$¢ wykazujq ich standardowi uzytkownicy. W ogélnosci rozproszone
transakcje moga wiec by¢ wykorzystywane do tworzenia, taczenia i przetwarzania kolejek np.
poprzez skierowanie zadan pobrania dokumentéw spod tego samego adresu na jeden wezet,
usuwanie zduplikowanych adreséw (czy to w momencie dodawania nowego, czy w formie
inicjowanego zewnetrznie, np. co 10 minut, zadania) lub takie ich ulozenie, by robot mégt
spelni¢ nakltadane na niego wymagania.

W kwestii tre$ci pobranych dokumentéw czesto zachodzi potrzeba ich przetworzenia na
potrzeby utatwienia péZniejszego wyszukiwania. Najprostszym przykladem bedzie tu gene-
rowanie indeksé6w. Ponownie w srodowisku rozproszonym istnie¢ bedzie szereg algorytmoéow
»redukujgcych” dane dostarczone przez robota, w ktérych zastosowanie moga znalez¢ pa-
mieci transakcyjne. Przyktadem rozwigzania z tej dziedziny jest algorytm konstrukcji list wy-
stapien stéw (terméw) w pobranych dokumentach (ang. postings lists), opracowywanych naj-
pierw dla danych lokalnych, a p6zniej integrowanych do wspétdzielonego indeksu np. przy
uzyciu algorytmu blocked sort-based indexing (44, punkt 4.2].

W og6lnosci zaletg szukania problematyki dla programéw wzorcowych testujacych wydaj-
nosciowo rozproszone pamieci transakcyjne w dziedzinie eksploracji zasobéw internetowych
jest to, ze znaleZz¢ w niej mozna duzo réznych rozwigzan. Wiele sposréd nich to proste al-
gorytmy powstate z myslg o tatwosci ich wykorzystania w §rodowisku rozproszonym. Ponie-
waz przyczyna ich powstania, wigzac sie z dynamicznym rozwojem internetu, ma przewaznie
praktyczny charakter (sg to odpowiedzi na zaistniale juz problemy), udowodnienie, ze wyko-
rzystywane sg one w rzeczywistych aplikacjach nie powinno stanowi¢ ktopotu.

3.6.3.4 Data mining

Sugestia tego kierunku poszukiwan oparta jest w zasadzie wylacznie na tytule i streszczeniu
rozprawy doktorskiej [19]. Dotyczy ona metod uczenia maszynowego w Srodowisku cechuja-
cym sie geograficznym rozproszeniem danych. Na wysokim poziome abstrakcji raport przed-
stawia szereg rozwigzan: podejs¢, technik i wreszcie — algorytméw pozwalajacych na wspo6t-
biezne ,redukowanie” danych przechowywanych lokalnie na r6znych weztach do mniejszych
jednostek, ktére zebrane i potaczone pézZniej w jednym miejscu dadza model wiedzy repre-
zentatywny dla zawarto$ci calego systemu.

By¢ moze proces tgczenia takich jednostek, produkowanych na ré6znych weztach geogra-
ficznie rozproszonego systemu komputerowego, stanowi¢ bedzie pole do popisu dla rozpro-
szonych pamieci transakcyjnych.



Rozdziat 4
Podsumowanie

W ramach raportu przeprowadzono dogtebng analize istniejacych zestawéw benchmarkéw
dla pamieci transakcyjnej (zar6wno w przeznaczeniu dla systeméw rozproszonych jak i dla
tradycyjnych w tym ujeciu systemow wieloprocesorowych). Na podstawie istniejacych bench-
markéw zaproponowano zestaw charakterystyk jakie benchmark dla rozproszonego systemu
pamieci transakcyjnej powinien spelniaé. Charakterystyki te postuzyly do przygotowania pro-
jektéw aplikacji wzorcowych pozwalajacych na dogtebne przebadanie i poréwnanie syste-
moéw pamieci transakcyjnej, ktére postuza do implementacji standardowego benchmarku do
badania rozproszonej pamieci transakcyjnej w ramach przysztych badan.
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