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Streszczenie

Praca po$wiecona jest indeksowaniu baz danych na réznych nowoczesnych typach
pamieci, takich jak pojedyncze kosci flash, dyski SSD oraz pamig¢é zmiennofazowa PCM.
W dzisiejszych czasach indeks to nie tylko prosta struktura danych wyposazona w podsta-
wowe procedury, to czesto duzy, rozbudowany system, ktory uwzglednia wiele czynnikéw
m.in. charakterystyke pamieci. Efektywny sposob indeksowania rekordéw nie tylko powi-
nien minimalizowaé czas potrzebny na wykonanie kwerendy, ale takze powinien wydtuzaé
czas zycia nowych nosnikéw pamieci. W hurtowniach danych codziennie zapisuje sie te-
rabajty informacji. W tym kontekscie, minimalizacja zuzycia pamieci jest bardzo istotna
nie tylko z punktu widzenia ekonomicznego, ale takze z ekologicznego.

Pierwszym gtéwnym celem pracy jest analiza popularnych algorytméw i systeméow
wykorzystywanych w silnikach baz danych do indeksowania rekordéw. Drugim celem jest
opracowanie nowych metod indeksowania oraz implementacja zaprojektowanych struktur
danych. W pracy zaproponowano kilka nowych algorytméw i systeméw porzadkowania
danych, realizujacych indeksowanie rekordéw. Kazdy z algorytmow przeanalizowano, do-
taczajac analize teoretyczna ztozonosci obliczeniowej oraz dowdd poprawnodci.

W rozdziale 5 omdéwiono algorytmy indeksujace rekordy na pamieci flash. Przed-
stawiono takze nowy algorytm indeksowania FA-Tree (ang. Flash Aware Tree) [1], ktory
osiggnat 20 krotnie lepszy czas obstugi kwerendy od popularnego drzewa B+, a takze
zuzyt 6 krotnie mniej pamieci.

W rozdziale 6 oméwiono sposoby indeksowania danych zapisanych na dyskach SSD.
Przedstawiono nowe algorytmy indeksowania danych takie jak wierszowy indeks FALSM-
Tree (ang. Flash Aware LSM-Tree) [2], ktéry znaczaco poprawia osiagi bazy danych pod-
czas wstawiania wielu elementéow do indeksu zapisanego na dysku SSD. Podczas ekspe-
rymentéw FALSM-Tree osiagnal 6 krotnie lepszy czas oraz zapisal 6 razy mniej bajtow
niz klasyczny indeks LSM. W tym samym rozdziale oméwiono takze catkiem nowy ko-
lumnowy indeks CFT (ang. Columned FD-Tree) [3]. Mimo kolumnowego utozenia, indeks
CFT osiggal czas modyfikacji struktury mocno zblizony do czasu wykonania modyfikacji
przez oryginalne wierszowe podejscie z wykorzystaniem drzewa FD, jednoczesnie znaczaco
poprawit czas obstugi kwerend wyszukujacych. Rowniez w rozdziale 6 przedstawiono nowy
mechanizm indeksowania czesciowego LAM (ang. Lazy Adaptive Merging) [4]. System ten
jest w pelni przystosowany do charakterystyki dyskéw SSD. Nie tylko osiagal 2 krotnie
lepsze wyniki od algorytmu AM podczas tworzenia samego indeksu, ale takze wykonywat
kwerendy modyfikujace tabele $rednio o 15% szybciej.

W rozdziale 7 oméwiono indeksowanie baz danych uzywajacych pamie¢ zmiennofa-
zowg PCM do przechowywania danych. Przedstawiono takze nowa strukture danych BB—+-
Tree (ang. Buffered B+-Tree) oraz nowy sposéb czesciowego indeksowania dostosowanego
do pamieci PCM - PAM (ang. PCM Adaptive Merging) [5]. Wyniki eksperymentéw poka-
zaty ogromng przewage nowego przedstawionego systemu nad oryginalnym algorytmem
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Adaptive Merging. Algorytm PAM stworzyt indeks nawet 5 krotnie szybciej, modyfikujac
takze 5 krotnie mniej pamieci, co znaczaco wydtuzyto zywotnosé tego nosnika pamieci.
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Abstract

The Phd thesis is devoted to indexing databases on various modern types of memory,
such as single flash memory chips, solid-state drives (SSDs), and phase-change memory
(PCM). Nowadays, an index is not just a simple data structure equipped with basic
procedures, but often a large, complex system that takes into account many factors,
including memory characteristics. An efficient way of indexing records should not only
minimize the time required to execute a query but also extend the lifespan of new memory
media. In data warehouses, terabytes of information are written every day. In this context,
minimizing memory usage is essential not only from an economic point of view but also
from an ecological one.

The first main goal of the paper is to analyze popular algorithms and systems used
in database engines for indexing records. The second goal is to develop new indexing me-
thods and implement designed data structures. Several new algorithms and data ordering
systems were proposed in the paper, realizing record indexing. Each of the algorithms was
analyzed, including theoretical computational complexity analysis and proof of correct-
ness.

Chapter 5 discusses algorithms for indexing records on flash memory. A new indexing
algorithm, FA-Tree (Flash Aware Tree) [1], is also presented, which achieved a 20-fold
improvement in query handling time over the popular B+ tree and used six times less
memory.

Chapter 6 discusses ways of indexing data stored on SSDs. New data indexing al-
gorithms, such as row-based FALSM-Tree (Flash Aware LSM-Tree) [2], are presented,
which significantly improve database performance when inserting multiple elements into
an index stored on an SSD. During experiments, FALSM-Tree achieved six times better
time and wrote six times fewer bytes than the classical LSM index. The same chapter
also presents a completely new column-based CFT (Columned FD-Tree) index [3] De-
spite its column-based layout, the CF'T index achieved modification time comparable to
the time of modification using the original row-based approach with the use of the FD
tree, while significantly improving the query search time. Chapter 6 also presents a new
partial indexing mechanism called LAM (Lazy Adaptive Merging) [4] This system is fully
adapted to the characteristics of SSDs. It not only achieved twice as good results as the
AM algorithm when creating the index itself but also executed query modifications to the
table on average 15% faster.

Chapter 7 discusses indexing databases using PCM to store data. A new data struc-
ture, BB+-Tree (Buffered B+-Tree), and a new partial indexing method adapted to PCM
memory - PAM (PCM Adaptive Merging) [5] - are also presented. The results of the expe-
riments showed a huge advantage of the new system over the original Adaptive Merging
algorithm. The PAM algorithm created an index even five times faster, while modifying
five times less memory, significantly extending the lifespan of this memory medium.
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Wstep

Praca poswiecona jest indeksowaniu baz danych na nowoczesnych typach pamieci.
Za nowoczesny model pamieci w tej pracy uznajemy: pojedyncze kosci flash, dyski SSD
oraz pamie¢ zmiennofazowa PCM. Sposéb przechowywania danych oraz zarzadzania nimi
podczas indeksowania, jak rowniez przenoszenie, defragmentacja czy buforowanie musi
uwzgledniaé¢ ograniczenia wynikajace z funkcjonowania no$nika pamieci, na ktorej zapi-
sane sa rekordy. Dotyczy to w szczegdlnosci ograniczen liczby mozliwych usunieé¢ danych
z komoérek pamieci, a takze asymetrii pomiedzy kosztami zapisu i odczytu. Efektywny
sposéb indeksowania rekordow nie tylko powinien minimalizowa¢ czas potrzebny na wyko-
nanie kwerendy, ale takze powinien minimalizowaé¢ zuzycie nowoczesnych modeli pamieci
6], [7]. Algorytm indeksowania musi by¢ takze bezpieczny. Oznacza to, ze wszystkie dane,
ktore sa w nim zapisane muszg zosta¢ nienaruszone podczas awarii systemu. Do przecho-
wywania baz danych zazwyczaj uzywa sie nosnikéw trwatych takich jak dyski HDD, SDD
czy PCM. Gdy odlaczymy zasilanie, dane nie ulegaja degradacji. Jednak algorytmy in-
deksujace, bardzo czesto, aby przyspieszy¢ operacje wykonywane na strukturze danych,
uzywaja réznych technik buforowania, zbierania statystyk i potrzebnych metadanych [8].
Informacje te zapisywane sa w ulotnej pamieci RAM, a wiec w chwili awarii systemu, dane
te sg tracone. Zatem bardzo waznym aspektem takich algorytméw jest zdolnosé przy-
wrécenia stanu przed awarig (ang. crash recovery), co zazwyczaj realizowane jest przez
odtwarzanie wszelkich utraconych informacji na podstawie innych informacji zapisanych
na dysku.

W hurtowniach danych z setkami tabel i tysigcami kolumn istnieje wiele sposobow
na indeksowanie bazy danych. Zbyt mata liczba indekséw powoduje kosztowne skany
nieposortowanych partii danych za kazdym razem, zas zbyt duza ich liczba powoduje
czasowy narzut na aktualizacje podczas dodawania i usuwania rekordéw. Ciezko jest ide-
alnie zaprojektowa¢ baze danych, znajdujac idealng kombinacje indekséw, poniewaz nie
jesteSmy w stanie przewidzie¢ wszystkich potrzeb uzytkownika [9]. Obecnie stosuje si¢ 3
gtowne podejscia do indeksowania rekordéw: wierszowe, kolumnowe i czesciowe. Wybor
techniki indeksowania zalezy od wielu czynnikow: pamieci, na ktorej przechowywane sg
dane, liczby kolumn w rekordzie, wielkosci bazy danych oraz dominujacego wzorca kwe-
rend [10], [11], [12]. Wierszowy sposéb indeksowania zapisuje rekordy obok siebie, jeden
po drugim. Ten sposob zapisu wykorzystywany jest, gdy w uzyciu bazy danych przewazaja
modyfikacje tabeli. Kazdy zapis wykonuje pojedyncza operacje na dysku, poniewaz caty
rekord przechowywany jest w ciaglym obszarze pamigci. Kolumnowe podejscie stosuje sie
wtedy, gdy rekord sktada sie z wielu kolumn, ale tylko kilka z nich jest uzywanych w jednej
kwerendzie. W takim przypadku, pojedynczy rekord jest zapisany w wielu miejscach, a
kolumny kolejnych rekordéw przechowywane sg w ciggtych obszarach pamieci. Tak wiec
jesli chcemy wezytaé wybrane kolumny dla wielu kluczy, to odczytujemy tylko potrzebne
segmenty dysku. Niestety, gdy chcemy zapisa¢ nowy rekord, zamiast pojedynczego zapisu,
mamy tyle zapisow, ile kolumn w rekordzie, poniewaz kazda kolumna to osobny obszar fi-
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zycznej pamieci. Zatem ten sposéb przechowywania danych uzywa sie wtedy, gdy odczyty
sg dominujaca operacja wykonywang na tabeli. Trzeci sposob, indeksowanie czeSciowe,
jest najmtodszym sposobem porzadkowania danych. Polega on na indeksowaniu tylko tej
czesci rekordow, ktéra jest potrzebna lub bedzie potrzebna w najblizszym czasie. Idealnie
sprawdza sie w ogromnych bazach danych, w ktérych na co dzien korzysta sie z niewiel-
kiego podzbioru rekordéow. Aby zminimalizowaé czasowy narzut wynikajacy z utrzymania
indeksu, rekordy dodawane i usuwane sg z indeksu automatycznie, w zaleznosci od ich
przydatnosci. Zazwyczaj nowe dane sa wstawiane natychmiastowo do indeksu, a dane o
ktore poprosit uzytkownik w kwerendzie, gdy nie byty w indeksie, sa kopiowane do niego,
aby ich ponowny odczyt byt o wiele szybszy. Caly mechanizm czesciowego indeksowania
mozna poréwnaé¢ do buforowania danych w pamieci podrecznej komputera (ang. cache
memory).

Celem pracy jest analiza dotychczasowych algorytmoéw i struktur danych wykorzy-
stywanych do indeksowania relacyjnych baz danych, opracowanie nowych metod indekso-
wania oraz implementacja zaproponowanych struktur danych. W pracy zaproponowano
kilka nowych algorytmoéw i systeméw porzadkowania danych realizujacych indeksowanie
rekordow.

Struktura pracy jest nastepujaca. W rozdziale 2 przeanalizujemy doktadnie rézne
sposoby indeksowania baz danych, ich wady i zalety, a takze sprobujemy sformutowad
problemy do rozwiagzania wynikajace z przechowywania réznych typéw indeksow na no-
woczesnych modelach pamieci trwatej. W rozdziale 3 oméwimy funkcjonowanie pamieci
flash, dyskow HDD, SDD oraz PCM, a takze sposoby zarzadzania tymi pamieciami do-
stepne z poziomu systemu operacyjnego Linux. W tym rozdziale, réwniez przeprowadzimy
dogtebng analize charakterystyk kazdej z poszczegdlnych pamieci oraz jej wptyw na funk-
cjonowanie indeksow pracujacych na tych pamieciach. W rozdziale 4 oméwimy cata plat-
forme testowa, ktoéra zostata zaimplementowana z mysla o wprowadzeniu jednolitego, de-
terministycznego srodowiska do przeprowadzenia wszystkich potrzebnych eksperymentéow
umieszczonych w tej pracy. W skltad platformy testowej wchodzi nowatorski symulator
SIPS (ang. Storage and Index Performance Simulator), ktory nie tylko odpowiedzialny
jest za symulacje modeli pamieci, ale takze integruje algorytmy indeksujace baz¢ da-
nych z symulowanym modelem pamieci. Dzieki temu program potrafi monitorowaé¢ stan
dyskéw, indekséw oraz kwerend, a co za tym idzie, dostarczaé¢ wszelkie niezbedne dane
do przeprowadzenia analizy kazdego z przedstawionych w tej pracy algorytméw. Plat-
forma testowa zawiera takze 3 zestawy kwerend przygotowane na podstawie najbardziej
popularnych i rzetelnych zestawow eksperymentalnych jak TPC-C i TPC-H. Wszystkie
kwerendy testowe zostaly dostosowane do warunkéw symulatora oraz implementacji al-
gorytméw indeksujacych, ktére nie sg zintegrowane z silnikiem baz danych, poniewaz
celem eksperymentow jest sprawdzenie wydajnosci samego sposobu indeksowania, a nie
wplywu optymalizacji silnika baz danych na efektywnos$é¢ wykonywania kwerend. W roz-
dziale 5 oméwimy algorytmy indeksujace dane, przechowywane na pojedynczych kosciach
flash. Najczesciej takie bazy danych stosowane sa w urzadzeniach wbudowanych (ang.
embedded devices) i w tzw. urzadzeniach internetu rzeczy (ang. IoT - Internet of Things),
ktére ze wzgledu na koszty produkeji uzywaja kosci flash zamiast dyskéw SSD. W tym
samym rozdziale przedstawimy nowy algorytm indeksowania na pamieci flash FA-Tree
(ang. Flash Aware Tree) [1], przeanalizujemy jego dziatanie oraz oméwimy wyniki eks-
perymentéw przeprowadzonych z uzyciem platformy testowej. Zaproponowana struktura
danych FA-Tree osiggneta nawet 20 krotnie lepszy czas obstugi kwerend zorientowanych
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na modyfikacje bazy od klasycznego indeksu opartego na drzewie B+. Jednoczes$nie indeks
FA-Tree zuzyt 6 krotnie mniej pamieci od drzewa B+. Nowa struktura zostata rowniez
poréwnania z popularnym indeksem LSM-Tree, ktory ze wzgledu na duze zuzycie pamieci
operacyjnej nie jest czesto wykorzystywany w urzadzeniach wbudowanych z ograniczo-
nymi zasobami sprzetowymi (pamieé¢ operacyjna, moc obliczeniowa). W rozdziale 6 omo-
wimy sposoby indeksowania danych, zapisanych na dyskach SSD. Przedstawimy nowe
algorytmy indeksowania danych jak wierszowy indeks FALSM-Tree (ang. Flash Aware
LSM-Tree) [2], czyli modyfikacje drzewa LSM, w petni dostosowana do dyskéw SSD jak
i wspierajaca wazna w ostatnich czasach operacje dodawania zbiorczego rekordéw (ang.
bulkload). Dzigki wprowadzeniu nowej metody dodawania rekordéw, czas obstugi takiej
kwerendy zostal zredukowany az 6 krotnie wzgledem oryginalnego indeksu LSM. Warto
rowniez wspomnieé, ze testy na zestawach TPC-C wykazaly, ze nowy algorytm nadpisuje
nawet 6 krotnie mniej pamieci, a wiec znaczaco wydluza czas zycia dyskéw SSD. W tym
samym rozdziale oméwimy takze catkiem nowy kolumnowy indeks CF-Tree (ang. Column
Flash Tree) [3]. Indeks ten jest zbiorem struktur danych typu FD-Tree potaczonych ze
soba specjalnie zaprojektowanymi metadanymi. Dzieki zaproponowanemu algorytmowi
scalania atrybutéw w rekord, indeks CFT w czasie O (logn) jest w stanie dla danego
atrybutu zwréci¢ odpowiadajacy mu inny atrybut lub caty rekord. Tak szybki algorytm
scalajacy kolumny jest niezbedny, aby uznaé¢ nowa metode indeksowania za przydatng
na obecnym rynku baz danych. W rozdziale 6 przedstawiono pelny dowodd oraz analize
ztozonosci obliczeniowej algorytmu scalajacego. Dodatkowo przeprowadzono liczne eks-
perymenty pokazujace realng przydatnos¢ nowej metody. Mimo kolumnowego utozenia,
indeks CF'T osigga czas modyfikacji struktury mocno zblizony do czasu wykonania mody-
fikacji przez oryginalne wierszowe podejscie z wykorzystaniem drzewa FD. Maksymalne
odchylenie na niekorzy$é kolumnowego indeksu wynosito 6%. Oczywistym faktem jest,
iz kolumnowe podejécie znacznie szybciej obstugiwato kwerendy wyszukujace zakres klu-
czy, gdy uzytkownik nie potrzebowal wszystkich kolumn. Czas obstugi takiej kwerendy
przez strukture CFT malal liniowo wraz z malejaca liczba bajtow jakie musiatl wezytaé by
wykona¢ zapytanie od uzytkownika. W tym samym rozdziale przedstawimy nowy mecha-
nizm indeksowania czeSciowego LAM (ang. Lazy Adaptive Merging) [4]. Mimo, iz nowy
algorytm korzysta z idei tworzenia indeksu podobnej do oryginalnego Adaptive Merging
[13], to jest to calkiem nowy system w pelni przystosowany do charakterystyki dyskéw
SSD. Zaproponowany system LAM buduje indeks 2 razy szybciej niz oryginalny algorytm
AM. Dodatkowo obstuguje on o 15% szybciej wszelkie kwerendy modyfikujace tabele,
jak dodawanie lub usuwanie rekordéw. W rozdziale 7 oméwimy indeksowanie baz danych
uzywajacych pamieci zmiennofazowej PCM (ang. Phase Change Memory) do przecho-
wywania danych. Przedstawimy takze nowa strukture danych BB+-Tree (ang. Buffered
B+-Tree) oraz nowy sposéb czesciowego indeksowania dostosowanego do pamieci PCM -
PAM (ang. PCM Adaptive Merging) [5]. Tak jak we wczesniej wymienionych rozdziatach,
przeanalizujemy takze eksperymenty przeprowadzone na nowych metodach indeksowania.
Wyniki pokazuja ogromna przewage nowego przedstawionego systemu nad oryginalnym
algorytmem Adaptive Merging. Algorytm PAM tworzy indeks nawet 5 krotnie szybciej,
modyfikujac takze 5 krotnie mniej pamieci, co znaczaco wydtuzy zywotnosé no$nika da-
nych. W ostatnim rozdziale 8 podsumujemy cata prace oraz przedstawimy mozliwe dalsze
kierunki badan.
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Indeksowanie

W tym rozdziale omowimy kilka sposobéw indeksowania, przedstawimy wady i zalety
kazdego z podejs¢ oraz sprobujemy przeanalizowaé ich dziatanie w kontekscie nowocze-
snych modeli pamieci.

Indeks to uporzadkowana struktura danych, ktéra umozliwia szybki dostep do re-
kordu o wybranym kluczu. Indeksy sa zaktadane na pojedynczych atrybutach lub zbiorze
atrybutow. Wybor lezy po stronie administratora baz danych i zalezny jest od przewidy-
wanego wzorca kwerend. Tabela, ktora nie jest posortowana po atrybucie znajdujacym sie
w kwerendzie, musi zostaé¢ wezytana w calodcei (ang. scan). Taka operacja ma liniowa zto-
zonos¢ obliczeniowa, a jej koszt, uzywajac notacji asymptotycznej, zapisujemy jako O (n),
gdzie n to liczba rekordow w tabeli. Aby przyspieszy¢ ten proces wykorzystuje sie indek-
sowanie. Na zbiorze rekordow stosuje si¢ porzadek liniowy, a wigc zapisuje si¢ je w taki
sposob, aby szybciej znalezé rekord o wybranym kluczu. Gdy w kwerendzie uzytkownik
poda atrybut, po ktéorym posortowana jest tabela, zamiast petnego skanowania, wystar-
czy uzy¢ struktury danych indeksu i w odpowiedni sposéb znalezé potrzebny rekord (ang.
seek). Indeksy najczedciej realizowane sa jako struktury drzewiaste, a ztozonosé oblicze-
niowa takiego wyszukiwania wynosi O (logn). Wynika to z faktu, ze aby znalez¢ szukany
rekord nalezy przejsé po drzewie od korzenia do lisci [14].

Indeksy dziela si¢ na kilka grup [15]. Z punktu widzenia charakterystyki atrybutu
indeksowego wyrdznia sie indeks podstawowy (ang. primary index) oraz indeks wtérny
(ang. secondary index). Indeks podstawowy jest zatozony na atrybucie, ktory jest kluczem
tabeli. Taki atrybut musi przyjmowaé¢ wartosci unikalne w obrebie wszystkich wartosci
danej tabeli. Tabela moze posiada¢ tylko jeden indeks podstawowy, poniewaz istnieje
tylko jeden klucz. Indeks wtorny zatozony jest na dowolnym atrybucie tabeli, ktory nie
jest kluczem gtéwnym. W przeciwienstwie do indeksu podstawowego, wartosci w indeksie
wtornym moga si¢ powtarza¢. Tabela moze posiada¢ wiele indeksow wtornych. Nalezy
jednak pamietaé, ze kazdy indeks powieksza koszt manipulacji rekordéw [16]. Wstawianie
oraz usuwanie danych z tabeli wydtuza sie wraz z kazdym posiadanym indeksem, poniewaz
zawartosé¢ kazdego indeksu musi odzwierciedla¢ nowy stan tabeli.

Biorac pod uwage liczbe kluczy w indeksie wzgledem wszystkich rekordéw, indeksy
dzielimy na geste (ang. dense index) i rzadkie (ang. sparse index). Rysunek 2.1 przedsta-
wia réznice pomiedzy tymi indeksami. Indeks gesty posiada w strukturze klucz do kazdego
rekordu w tabeli, indeks rzadki posiada tylko niektore klucze z tabeli. Indeks gesty posiada
szybsze wyszukiwanie niz rzadki, poniewaz w samej strukturze danych mamy wszystkie
klucze i jesteSmy w stanie doktadnie okresli¢ pozycje rekordu, ktorego szukamy. Poniewaz
zazwyczaj indeks zapisuje klucz oraz wskaznik do miejsca na dysku, przechodzenie po in-
deksie jest o wiele szybsze niz przechodzenie po fizycznych rekordach. Catkiem odwrotna
sytuacja ma miejsce w przypadku indeksu rzadkiego. Aby zaoszczedzi¢ pamieé¢ potrzebng
na zapisywanie dodatkowego indeksu, rekordy grupuje si¢ w wirtualne bloki o ustalo-
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Indeks gesty (ang. dense index) Indeks rzadki (ang. sparse index)
1 . » 1, ,Hanna”, 3 » 1, ,Hanna”, 3
2 | » 2,,Michat’, 5 2, ,Michat”, 5
3 | » 3, ,Dawid”, 11 \ 3, ,Dawid”, 11
4 hd > 41 nBeata”r 10 4, ,,Beata”, 10
5 |- » 5,,Michat”, 1 5, ,Michat”, 1
6 . »6, ,Andrzej”, 100 6, ,Andrzej”, 100

Rekordy <ID, Imie, Liczba zamdwien> :
{1, ,Hanna”, 3}, {2, ,,Michat”, 5}, {3, ,Dawid”, 11}, {4, ,,Beata”, 10}, {5, ,,Michat”, 1}, {6, ,Andrzej”, 100}

Rysunek 2.1: Indeksy geste i rzadkie

nej wielkosci (na rysunku wirtualny blok ma pojemnosé dwoch rekordéw), a nastepnie
wstawia sie do indeksu pierwszy klucz z kazdego bloku. Gdy chcemy wyszukaé rekord za
pomoca indeksu, najpierw znajdujemy blok, ktéry musimy odczytac, a nastepnie wezytu-
jemy caty wirtualny blok z dysku. Wyszukiwanie w indeksie rzadkim jest wolniejsze niz
w gestym. Indeks rzadki zuzywa mniej pamieci oraz wymaga mniej czasu na aktualizacje
podczas wstawiania lub usuwania danych, poniewaz czesto wystarczy wykonaé¢ zmiane na
wirtualnym bloku, pozostawiajac strukture indeksu bez zmian.

Ze wzgledu na potozenie rekordéw w pamieci wyrdzniamy indeksy zgrupowane (ang.
clustered index) oraz niezgrupowane (ang. nonclustered index). Rysunek 2.2 przedsta-
wia oba wymienione typy indekséw. Indeks zgrupowany zapisuje rekordy w strukturze
indeksu, a wiec moze istnie¢ tylko jeden taki indeks dla tabeli. Jesli chcemy stworzy¢
kolejny indeks zgrupowany, musimy skopiowaé¢ tabele i dopiero na kopii utozyé¢ rekordy
fizycznie wedhug innego porzadku. Zaleta takiego indeksu jest bardzo szybki dostep do
wyszukiwanych danych, gdyz nie musimy wykonywaé¢ dwéch operacji na dysku, a wiec od-
czytu strony, na ktorej znajduje sie klucz oraz odczytu fizycznego rekordu znajdujacego
sie w miejscu wskazywanym przez wskaznik zapisany obok klucza. Tak zapisany indeks
jest o wiele wiekszy niz normalny, poniewaz zawiera w sobie caly tabele. Pamietajmy
jednak, ze koszty operacji wykonywanych na indeksie skaluja sie wraz z liczbag rekordow
w indeksie a nie wielko$cig indeksu. W zwiazku z tym taki zapis nie wplywa negatywnie
na prac¢ indeksu. Indeks niezgrupowany obok klucza zapisuje tylko wskaznik do adresu
gdzie fizycznie zapisany jest rekord. Takich indekséw mozna mieé¢ kilka dla danej tabeli
w zalezno$ci od potrzeb. Indeksy te charakteryzujg sie nieco wolniejszym czasem dostepu
do rekordu, mniejszym kosztem aktualizacji struktury oraz mniejszym zuzyciem pamieci
od indekséw zgrupowanych.

W tej pracy najbardziej skupimy sie na typach indeksowania podzielonych ze wzgledu
na sposob utozenia danych w pamieci. Rozwazane bedzie utozenie rekordéw wierszowo i ko-
lumnowo. W pracy poruszymy takze nowy sposéb indeksowania - indeksowanie czesciowe
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Indeks zgrupowany Indeks niezgrupowany
(ang. clustered index) (ang. nonclustered index)
1 1, ,Hanna”, 3 1 . » 1, ,Hanna”, 3
2 2, ,Michat”, 5 P » 2,,Michat”, 5
3 3, ,Dawid”, 11 3 |- » 3, ,Dawid”, 11
4 4, Beata”, 10 4 . » 4,,Beata”, 10
5 5, ,Michat”, 1 5 | » 5,,Michat”, 1
6 6, ,Andrzej”, 100 6 |- » 6, ,Andrzej”, 100

Rekordy <ID, Imie, Liczba zamoéwien> :
{1, ,Hanna”, 3}, {2, ,Michat”, 5}, {3, ,,Dawid”, 11}, {4, ,Beata”, 10}, {5, ,Michat”, 1}, {6, ,Andrzej”, 100}

Rysunek 2.2: Indeksy zgrupowane i niezgrupowane

jako pewien pomyst automatyzacji wyboru danych do uporzadkowania. Wymienione po-
wyzej trzy typy indeksow, ich sposdb dziatania oraz ich wady i zalety przedstawimy w
dalszej czesci tego rozdziatu.

2.1 Indeksowanie wierszowe

Indeksy zapisujace rekordy wierszowo to najstarszy rodzaj omawianych w tej pracy
indekséw. Zaleta tego typu indekséw jest prostota implementacji (o wiele tatwiej stworzy¢
indeks wierszowy niz kolumnowy) oraz szybkosé utrzymania porzadku na takim indek-
sie. Caty rekord zapisany jest w ciaglym obszarze pamiegci. Tak wigc dodawanie nowego
rekordu, usuwanie starego jak i modyfikacje wykonuja pojedyncze operacje na dysku.
Z drugiej strony taki rodzaj indeksowania posiada kilka wad. Po pierwsze, wierszowe
ulozenie rekordow nie sprzyja kompresji. Im mniejsza dziedzina tym tatwiej zastosowaé
kompresje danych. Zatem idealnym ultozeniem bytaby agregacja podobnych wartosci z
tych samych kolumn. Dodatkowo zazwyczaj tabela sktada sie z kilku lub nawet kilkuna-
stu atrybutow. Wiekszo$¢ kwerend nie bedzie potrzebowata ich wszystkich. Mimo to, ze
wzgledu na utozenie w pamieci, musimy wczytac¢ caly rekord, niezaleznie od zapytania.

Za najprostsza forme indeksu wierszowego mozemy uznac¢ posortowang tablice. Koszt
wyszukiwania w takiej tablicy jest réwny O (logn), poniewaz mozna uzy¢ wyszukiwania
binarnego. Najwieksza wada takiego podejscia jest koszt wstawiania i usuwania danych,
ktéry jest réwny O (n). Taka forma indeksu jest bardzo nieefektywna, dlatego nie uzywa
sie jej w bazach danych. Pierwszym nietrywialnym indeksem byt ISAM [17] (ang. Indexed
Sequential Access Method). ISAM to dwupoziomowy indeks statyczny uzywany do prze-
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chowywania rekordow na dyskach HDD. Poziom pierwszy indeksuje cylindry. Dane na tym
poziomie zawieraja poszukiwany klucz i adres do sciezki dyskowej. Poziom drugi indeksuje
Sciezki. ISAM jest indeksem statycznym, co oznacza, ze nie posiada mechanizméw mo-
dyfikowania struktury. Usuniecie rekordu powoduje powstanie pustego miejsca na dysku,
a nowe rekordy sa dodawane do blokéw przepetnienia (nowych miejsc w pamieci). W
konsekwencji struktura jest bardzo nieefektywna pamieciowo oraz moze by¢ stosowana
wiasciwie tylko do dyskéw HDD. W [18] opracowano wirtualna maszyne wspotpracujaca
ze strukturg ISAM (VSAM), dzigki czemu indeks ISAM mozna zaaplikowaé na dowolny
sprzet i dysk. VSAM niestety nie rozwiazatl reszty probleméw oryginalnego pomystu.
Dopiero wprowadzenie indekséw opartych na drzewach B+ [19] przyspieszyto wszystkie
operacje wykonywane na indeksach. Drzewo B+ to samoorganizujace sie drzewo posiada-
jace ustalong liczbe weztéw potomnych, czesto nazywanych potocznie dzie¢mi wezta. Taka
struktura zapewnia logarytmiczny czas dostepu do dowolnego klucza oraz logarytmiczne
dodawanie i usuwanie rekordéw. Drzewo B+ jest najpopularniejszym indeksem baz da-
nych zapisanych na dysku HDD. Jego strukture mozna tatwo dopasowaé¢ do parametréw
dysku. Ustalajac rozmiar wezta drzewa na rozmiar sektora dysku HDD osiagamy bardzo
dobra wydajnos$¢ spowodowang precyzyjnym buforowaniem obszaréw dysku w pamieci
RAM komputera. Kolejng struktura danych, ktora jest bardzo czesto wykorzystywana to
Filtr Bloom’a [20]. Filtr Bloom’a jest to probabilistyczna struktura danych, ktéra jest
bardzo efektywna pamieciowo i w czasie stalym potrafi okresli¢ przynaleznos¢ rekordu do
zbioru. Wada jest prawdopodobienstwo pojawienia si¢ fatszywie btednej odpowiedzi pozy-
tywnej. Oznacza to, ze jesli filtr okresli obecno$é¢ elementu w zbiorze, informacja ta moze
by¢ nieprawdziwa. Jednak gdy filtr stwierdzi, ze elementu w zbiorze nie ma, to mamy
pewnosé, ze tak jest. Struktura ta wykorzystywana jest do redukcji zapytan do indeksu,
ktore sa kosztowne, poniewaz wezytuja dane prosto z dysku.

Ze wzgledu na odmienng charakterystyke kazdej z pamieci, obecnie uzywa sie wielu
struktur danych indeksujacych rekordy wierszowo. Gdy tabela zapisana jest w pamieci
operacyjnej RAM, uzywa sie drzewa czerwono czarnego [21], drzewa AVL [22] lub drzewa
TRIE [23] [24]. Do popularnych indekséw dzialajacych efektywnie na pamieci flash i dys-
kach SSD nalezg miedzy innymi FD [25] i LA [26]. Kazde z nich w inny sposéb redukuje
liczbe zapisow oraz wymazan na dyskach SSD, co czyni je o wiele lepszym wyborem od
drzewa B+ w kontekscie pracy na pamieci flash. Z kolei do pracy na pamieci PCM czesto
wybiera si¢ jedna z modyfikacji drzewa B+ ([27], [28], [29]), ktore kosztem dodatkowych
odczytéw, redukuja liczbe wolnych zapisow.

2.2 Indeksowanie kolumnowe

W ostatnich latach kolumnowe przechowywanie danych w bazie stato si¢ coraz bar-
dziej popularne. Wynika to z faktu, ze wiekszo$¢ zapytan do baz danych nie potrzebuje
danych ze wszystkich kolumn. Zatem w wierszowej implementacji marnujemy odczyty z
dysku na wczytanie catego wiersza i wydobycie tylko potrzebnych atrybutéw. W podej-
Sciu kolumnowym na jednej stronie w pamieci przetrzymywane sg wartosci pojedyncze;j
kolumny dla kilku rekordow, dzigki czemu podczas wyszukiwania wezytujemy tylko po-
trzebne informacje. Niestety, kolumnowe podejscie jest wolniejsze podczas zapisywania
nowych rekordéw, poniewaz musimy zapisa¢ podzielony rekord na kolumny w kilku miej-
scach na dysku [10], [11], [12].
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Rekordy <ID, Imie, Liczba zamdéwien> :
{1, ,Hanna”, 3}, {2, ,Michat”, 5}, {3, ,,Dawid”, 11}, {4, , Beata”, 10}, {5,
»,Michat”, 1}, {6, ,,Andrzej”, 100}

Kolumna ID
1,2,3,4,56

Kolumna Imie
»,Hanna”, ,Michat”, ,Dawid”, ,Beata”, ,Michat”, ,Andrzej”

Kolumna Liczba zamoéwien
3,5,11, 10, 1, 100

Rysunek 2.3: Kolumnowe utozenie rekordow

Rysunek 2.3 przedstawia przyktad kolumnowego utozenia danych. Kazda kolumna
zapisana jest w osobnym miejscu w pamieci. Gdy uzytkownik poprosi w kwerendzie o ze-
staw liczby zamoéwien dla kazdego klienta, chcac zobaczy¢ tylko ich imiona, wtedy z dysku
odczytamy tylko potrzebne strony. Sektor dysku, na ktérym zapisane sa ID uzytkowni-
kéw nie zostanie wezytany podczas tego procesu, co przyspieszy obstuge takiej kwerendy.
Przechowywanie kolumnowe niesie ze sobg rowniez trudnos¢ w scalaniu wszystkich atry-
butéw w rekord. Dlatego struktura danych indeksu musi procz standardowych operacji
zawieraé takze operacje scalania, ktéra dla danego atrybutu (niekoniecznie klucza) zwréci
caly rekord. Jest to najtrudniejsza operacja do zaprojektowania ze wzgledu na nietry-
wialne struktury danych uzyte do indeksowania np. drzewo B+. Sytuacja na rysunku jest
o wiele prostsza. Atrybut danego rekordu jest na tym samym indeksie tablicy. Zatem
znajac pozycje jednego atrybutu mozemy okresli¢ potozenie innych atrybutow naleza-
cych do danego rekordu i scali¢ je ze soba. Taki algorytm dostal opracowany w jednej z
pierwszych struktur zaprojektowanych do kolumnowego utozenia tabeli DSM [30] (ang.
Decomposition Storage Model). Struktura DSM ma jednak wiele wad. Przede wszystkim
jest nieposortowana. Tak wiec, gdy chcemy dodaé kolejny rekord do DSM, musimy po-
braé¢ z niego wszystkie wartoéci atrybutéw, a nastepnie kazdag z nich dodaé na koniec listy
zwiazanej z odpowiednig kolumng. Dzigki temu zawsze mamy pewno$¢, ze atrybuty tego
samego rekordu sg umieszczane na tej samej pozycji listy. Niestety z tego powodu kazda
kwerenda musi wykona¢ peten skan potrzebnych kolumn.

Za pierwszy silnik w pelni wspierajacy kolumnowy zapis tabeli uznaje si¢ C-Store [31].
Silnik ten zapisywal tabele w dwdch osobnych sekcjach: sekcji zorientowanej na szybkie
odczyty, ktora byta zapisana kolumnowo, oraz sekcji zoptymalizowanej pod czeste zapisy
i aktualizacje danych. Druga sekcja zapisana byta wierszowo aby umozliwi¢ szybkie wsta-
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wianie i usuwanie rekordow. C-Store sam decydowat kiedy przenies¢ dane z jednej sekcji
do drugiej. Od tamtego czasu zaproponowano wiele nowych technik usprawniajacych al-
gorytmy stworzone w C-Store [32], [33], [34], [35]. Dodano takze wiele nowych usprawnien,
miedzy innymi takie, ktore skupiaja sie réwnolegltym odczycie kilku kolumn [36], [37], [38]
oraz na kompresji danych w obrebie kazdej z nich [39], [40], [41], [42], [43], [44]. Obecnie
ze wzgledu na wiele zastosowan i mozliwych optymalizacji utozenie kolumnowe tabeli jest
bardzo popularne. Wiekszos¢ nowoczesnych silnikoéw baz danych wspiera ten sposéb za-
pisu tabeli. Naleza do nich miedzy innymi: MonetDB [45], PostGreSQL [46], VectorWise
[47], Druid [48] i eXtremeDB [49]. Najpopularniejsza struktura danych uzywana obecnie
do indeksowania rekordéw zapisanych kolumnowo jest PDT [50] (ang. Positional Delta
Tree). Indeks ten wykorzystywany jest w bazach danych zapisanych w pamieci operacyj-
nej komputera (ang. in-memory database) oraz na dyskach twardych HDD. PDT zapisuje
roznice pomiedzy starymi warto$ciami a nowymi, dodatkowo zapisujac pozycje na ktorej
nalezy zaaplikowac te zmiane. Dzicki temu, ze w strukturze zapisujemy nie tylko dane, ale
takze pozycje wszystkich danych dla kazdego z atrybutéw, mozemy w tatwy sposob scali¢
je w caty rekord. Dodatkowo technika zapisywania samych zmian stuzy do agregowania
wielu z nich w jedna duza zmiane (ang. batch).

Kolumnowy zapis baz danych uzywa sie najczesciej w sytuacjach, w ktorych dominuja
odczyty. Zapis ten przyspiesza odczyt danych poprzez lepsza kompresje oraz skanowanie
tylko potrzebnych kolumn, a co za tym idzie zmniejsza sie liczba bajtow jaka trzeba od-
czyta¢ z dysku. Z drugiej strony zapis nowego rekordu jest wolniejszy, poniewaz jeden
rekord trzeba zapisa¢ w kilku miejscach. Gdy baza danych zapisana jest w pamieci ope-
racyjnej komputera lub na dysku HDD, zysk z odczytu przewyzsza niewielka strate na
zapisie. Jednak nowoczesne pamieci takie jak flash, SSD czy PCM posiadaja odmienng
charakterystyke. Zapis na tych pamieciach jest kilkukrotnie wolniejszy niz odczyt, a wigc
klasyczne struktury danych nie osiggaja dobrych rezultatow w utozeniu kolumnowym.
Algorytm musi nie tylko spetnia¢ wszystkie wymogi kolumnowego zapisu takie jak posia-
danie szybkiej operacji scalania, ale musi takze wykorzystywac¢ techniki przyspieszajace
zapis danych adekwatne do uzywanych pamieci. Dobrymi przyktadami jest system PAX
[51], ktéry polega na wirtualnym podziale strony dysku SSD na mini strony. Kazda mini
strona zawiera tylko dane jednej kolumny. Mamy zatem utozenie kolumnowe kilku re-
kordéw w obrebie jednej fizycznej strony. Taki mechanizm nie zmniejsza liczby bajtéw
wezytywanych z dysku, gdyz najmniejsza jednostka na ktorej pracujemy jest strona, ale
przyspiesza prace procesora ze wzgledu na lepsze wykorzystanie pamieci procesora (ang.
cache memory). Kolejnym przyktadem jest struktura FBDSM [52] (ang. Flash-based De-
composition Storage Model), ktéra dostosowata oryginalny pomyst DSM [30] do pamieci
flash. Zamiast jednej tabeli, sa dwie. Pierwsza to tabela gtéwna PT, w ktérej zapisywane
sg dane dodane do tabeli, ktére nie zostaty usunicte ani zmienione. Druga tabela to ta-
bela LT, ktéra zawiera wszystkie zmiany na tabeli PT a wiec: usuniecia rekordéw oraz
zmiane wartosci. Dzieki temu nadpisywanie danych jest odroczone w czasie oraz realizo-
wane pdzniej za pomocg paczek danych, co jest o wiele szybsze w przypadku pamieci flash.
Struktura ta jednak nie rozwiazuje gtéwnego problemu, czyli braku relacji porzadku. Po-
nadto tabela nie jest posortowana po kluczu, a po czasie, aby zachowa¢ pozycje atrybutéw
dla danego rekordu, co umozliwia szybkie scalanie kolumn w jeden petlny rekord.
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2.3 Indeksowanie czeSciowe

Stworzenie idealnego zbioru indeksow zawierajacego wszystkie potrzebne indeksy o
wszystkich potrzebnych atrybutach do obstugi kazdej z kwerend to bardzo trudne zada-
nie, przed ktérym staja administratorzy baz danych. Nie da si¢ przewidzie¢ wszystkich
mozliwych kwerend jakie uzytkownik koncowy bedzie chciatl wykonaé¢ na tabelach. Z tego
wiec powodu dazy sie do automatyzacji procesu tworzenia indekséw [53], [54], [55]. Stosuje
sie podejscia, ktére probuja dostosowywadé porzadek bazy danych i kolejne indeksy wraz
ze zmiang kwerend. Kolumny po ktérych musimy sortowaé¢ dane podczas zapytania sg
monitorowane i analizowane. Dzieki temu silnik bazy stwierdza, czy potrzebny jest nowy
indeks lub czy istniejacy przestat by¢ juz uzywany. Wtedy nastepuje reorganizacja, tzn.
dodawany jest nowy indeks poprzez kopiowanie tabeli i sortowanie jej po innym kluczu
lub usuwany jest stary indeks. Takie podej$cie ma kilka wad. Po pierwsze, czas potrzebny
na analiz¢ moze by¢ zbyt dtugi. Gdy silnik zacznie tworzyé¢ indeks, wzorzec kwerendy
moze ulec zmianie, przez co nie zostanie on uzyty, a czas na jego tworzenie zostanie zmar-
nowany. Po drugie, sam czas tworzenia indeksu jest ogromny, poniewaz trzeba posortowac
caly tabele czesto niemieszczaca sie w pamieci RAM.

W przeciaggu kilku ostatnich lat pojawito si¢ kolejne podejscie do automatyzacji pro-
cesu indeksowania. Tym razem nie skupiano si¢ na doborze atrybutéw jakie powinny
by¢ uporzadkowane, ale wybraniu podzbioru tabeli, ktéra jest na tyle czesto uzywana, ze
oplaca sie uporzadkowaé ten podzbiér i stworzy¢ na nim czesciowy indeks. W [56] [57] za-
proponowano Indeks Cracking jako nowg metode automatycznego, iteracyjnego tworzenia
indeksu. W wyniku dziatania kwerendy, czes¢ tabeli jest reorganizowana, aby dostosowaé
sie do wzorca obecnego zapytania. Proces ten probuje zamortyzowaé koszt tworzenia in-
deksu, dzielac go na wiele czedci. Z poczatku czas bedzie wiekszy niz zwykty skan, po-
niewaz musimy dodac kilka operacji potrzebnych na powiekszenie posortowanego zbioru.
Jednak z czasem bedzie sie on zmniejszal, poniewaz bedziemy mogli korzystaé¢ z czescio-
wego indeksu. Gdy caly proces sie zakonczy, otrzymamy w peini posortowana tabele.
Indeks Cracking uzywa metody podzialu danych na partycje (ang. partition) wzgledem
elementéw z zakresu zapytania i dziata podobnie do sortowania szybkiego (ang. quicksort)
[58]. Za kazdym razem partycja, ktéra zawiera klucze z zakresu zapytania dzielona jest
na kolejne tak, aby jedna z nich zawierata tylko elementy mniejsze od zakresu kwerendy,
druga wartosci z danego zakresu, a trzecia dane o kluczach wickszych niz zakres. Zatem
w wickszosci przypadkéw stworzone zostang dwie nowe partycje.

Rysunek 2.4 przedstawia trzy etapy tego procesu. Kazda litera obrazuje wartos¢ no-
wego klucza rekordu, ktory moze si¢ powtarzac¢, poniewaz indeksy czeSciowe s zazwyczaj
indeksami wtérnymi. Gorny prostokat pokazuje uktad danych przy inicjalizacji procesu
zaraz po skopiowaniu. Srodkowy prostokat pokazuje partycje powstate w wyniku zapyta-
nia od d do ¢. Elementami podziatu sg zatem wartosci d i g. Pierwsza partycja zawiera
wartosci mniejsze od d, srodkowa partycja zawiera elementy, ktére nalezato wezytac, czyli
pomiedzy d i g, a ostatnia partycja zawiera pozostate rekordy, czyli te z kluczami wigk-
szymi niz g. Warto zwréci¢ uwage, ze partycje nie sa posortowane wewnetrznie, a kolejnos¢
elementow dodawana do partycji jest taka sama jak ich wezytania. Poniewaz stan poczat-
kowy zawieral (idac od lewej strony) rekordy {b, ¢, a, a}, to wlasnie w takiej kolejnosci
zostaly umieszczone w partycji pierwszej. Ostatni stan przedstawia sytuacje stworzong
przez kwerende po zakresie i - j. Pierwsze dwie partycje sa roztaczne z nowym zakresem
wyszukiwania, a wiec nie zostaty zmienione podczas wyszukiwania. Ostatnia partycja zo-
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Rysunek 2.4: Indeks Cracking

stata podzielona na tych samych zasadach co poprzednio, czyli na zbiory o elementach
mniejszych od i, elementach pomiedzy ¢ a j oraz na elementy wigksze niz j.

Chociaz Indeks Cracking jest bardzo dobrym podejsciem, gdy z gory nie znamy wszy-
stkich potrzebnych kluczy, to jednak metoda ta ma kilka wad. Przede wszystkim czeste
reorganizacje na matych czesciach tabeli sg stosunkowo wolne w przypadku gdy uzywamy
pamieé¢ blokowa takag jak dyski HDD lub SSD. Po drugie szybko$¢ tworzenia indeksu
zalezna jest od wzorca kwerend. Tak jak w sortowaniu szybkim, ztozonos¢ obliczeniowa
zalezna jest od wyboru elementu rozdzielajacego partycje (ang. pivot). I chociaz istnieja,
algorytmy wyboru, to jednak nie mozemy ich tutaj zastosowac, poniewaz punkt podziatu
jest ustalony przez uzytkownika (krance zakresu kwerendy). Trzecia wada jest dosé dtugi
czas potrzebny na osiggniecie takich samych efektéw jak peiny indeks. Niestety w naj-
gorszym przypadku, gdy nigdy nie bedziemy mogli skorzystaé z partycji (gdy element
rozdzielajacy partycje byl zawsze najmniejszym lub najwiekszym elementem tabeli) me-
toda ta bedzie gorsza niz zwykty skan. Dodatkowo ciezko jest dodaé¢ nowe dane do indeksu,
ktory juz jest czeSciowo posortowany, tak aby nie zaburzy¢ partycji. Wiele optymalizacji
zostato zaproponowanych, aby zwigkszy¢ przydatnosé algorytmu Indeks Cracking. W [59]
dostosowano metode do czysto-kolumnowego zapisu tabeli. W [60] wprowadzono lepszy
algorytm wyboru elementu rozdzielajacego, ktory nie zalezy tylko i wytacznie od kluczy
wyszukiwania, dzieki czemu zmniejszona zostata liczba niepotrzebnych reorganizacji. W
[61] dodano algorytmy wstawiania, aktualizacji oraz usuwania danych podczas reorgani-
zacji partycji.

Kolejna metoda automatycznego tworzenia indeksu podczas kwerend zostata zapro-
ponowana w [13]. Adaptive Merging w przeciwienistwie do Indeks Cracking korzysta z
algorytmu scalania posortowanych list tak jak sortowanie przez scalanie (ang. mergesort)
[62]. Gdy po raz pierwszy musimy wyszukaé elementy biorac pod uwage wartosci z danej
kolumny, kopiujemy tabele, sortujemy wczytujac tyle danych na raz, ile miesci sie w bu-
forze. Nastepnie sortujemy wartosci w obrebie danej partycji. W kolejnych zapytaniach
bedziemy usuwacé¢ dane z posortowanych partycji oraz ze zbioru wezytanych danych two-
rzy¢ nowe partycje. W ten sposéb uzyskamy po pewnym czasie zbiér partycji, ktére nie
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tylko sa posortowane wewnetrznie, ale takze tworza posortowany cigg. W takim momencie
mozemy scali¢ je w jedna partycje otrzymujac petny indeks. Partycje moga by¢ przetrzy-
mywane w strukturze Partition B4-Tree [63]. W takim przypadku operacje na partycjach
wykonywane sa podobnie do zwyktego B drzewa [19]. Wtasnie dlatego podczas calego
procesu mamy wymierne korzysci z posiadania partycji. Podczas zapytania mozemy row-
nolegle odczytywaé¢ miejsca zapisu partycji, a w niej za pomocg wyszukiwania binarnego
(ang. binary search) znalezé potrzebne dane.

| Stan poczatkowy

bcehno lquuyz dgjtvw eikmor aafpsx i

| Stan po wyszukiwaniu: d - g \

bchno lquuyz jtvw ikmor aapsx i deefg

| Stan po wyszukiwaniu:i-j

bcehno lquuyz tvw kmor aapsx deefg iij

Rysunek 2.5: Adaptive Merging

Rysunek 2.5 przedstawia trzy kroki tego procesu. Aby zobrazowaé réznice pomiedzy
tym podejsciem a Indeks Cracking, dane oraz kwerendy pozostaly takie same jak w po-
przednim przyktadzie. Zatem gérny prostokat pokazuje uktad danych przy inicjalizacji
procesu zaraz po skopiowaniu i sortowaniu paczek danych. Kazda partycja posiada swoja
maksymalng pojemnos$é (ang. capacity) wynikajaca wprost z rozmiaru bufora, w ktérym
mozna posortowaé dane. W naszym przyktadzie pojemno$é¢ partycji zostata ustawiona
na 6 rekordow. Zatem podczas inicjalizacji dane sg kopiowane, dzielone na 6-elementowe
zbiory, sortowane a nast¢pnie zapisywane do nowych partycji. Drugi stan obrazuje sy-
tuacje powstata w wyniku zapytania d - ¢g. Kazda partycja, ktéra moze zawiera¢ dane
potrzebne do wyniku kwerendy jest skanowana, nastepnie rekordy z kluczami o warto-
Sciach z przedziatu d - ¢ sa usuwane z poszczegdlnych partycji, sortowane w buforze a
nastepnie zapisane do catkiem nowej partycji. Ostatni stan powstat w wyniku kwerendy
f - j. System powtorzyt wszystkie kroki wymienione wczesniej, usunat potrzebne dane,
posortowat je i zapisal do nowej partycji. Warto zwrdci¢ uwage, ze do bufora trafit ostatni
rekord z partycji numer 6, ktora zawierata tylko jeden element - 7. Poniewaz w wyniku tej
kwerendy partycja stata sie pusta, zostala usunieta z systemu. Metoda ta dostosowana jest
do pamieci blokowej: nie dzielimy partycji na wiele nowych, kazde zapytanie tworzy jedng
dodatkowsa partycje, ktora zapisywana jest sekwencyjnie. Latwo zauwazy¢, ze im wiekszy
bufor, tym mniej bedzie partycji oraz szybciej stworzymy pelny indeks. Dlatego podczas
pierwszego kroku mozna posortowaé wieksze zbiory uzywajac sortowania dostosowanego
do pamieci zewnetrznej [64]. W [65] przedstawiono zréwnoleglone wersje algorytmu sor-
towania, scalania i odczytu danych z partycji. W [66], [67] potaczono metode z pewnymi
procedurami wykonywanymi w Indeks Cracking. Niestety wymienione optymalizacje, sku-
piaja sie zapisie calej tabeli w pamieci RAM, przez co sg nieoptymalne dla nowoczesnych
typéw pamieci takich jak flash, SSD czy PCM.
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Charakterystyka pamieci trwalych

W tym rozdziale zajmiemy si¢ analiza charakterystyk poszczegolnych pamieci wyko-
rzystywanych w dalszej czesci pracy. Bardzo istotna kwestia jest to, aby przy wyborze
struktury do indeksowania bazy danych bra¢ pod uwage cechy pamieci, na ktoérej ta baza
jest zapisana. Czesto wystepuje sytuacja, gdy struktura indeksu, ktéry dobrze dziata na
klasycznych dyskach twardych HDD, nie bedzie dobrym wyborem dla nowszych modeli
dyskow SSD. W takim przypadku wydajnos¢ indeksu wynika z braku wykorzystania pel-
nego potencjalu uzywanej pamieci. Dobrym przyktadem jest popularne drzewo B+ [68].
Jest to podstawowa struktura danych uzywana do przechowywania danych w sposéb upo-
rzadkowany na dyskach HDD. Jednak ze wzgledu na odmienne wtasciwosci pamieci flash,
drzewo B+ nie jest dobrym wyborem, gdy baza danych zapisana jest na dyskach SSD
[69]. Rézne pamieci posiadaja rozny czas dostepu do danych (ang. latency) oraz szybkosé
przetwarza danych (ang. bandwidth) (zobacz tabelke 3.1). Rysunek 3.1 przedstawia hie-
rarchie pamieci - im pamieé¢ jest wyzej w hierarchii, tym jest szybsza, ale jednoczes$nie
drozsza i o mniejszej pojemnosci.

Pamieé¢ podreczna procesora (ang. cache) zbudowana jest czesto z SRAM (ang. Sta-
tic Random Access Memory), ktéra charakteryzuje sie bardzo szybkim czasem dostepu.
Procesor, zanim zacznie pracowac na danych, musi wezytaé potrzebne fragmenty pamieci
(czy to RAM czy to PCM) do swojej pamieci podrecznej.

Tak samo jak pamie¢ gtéwna komputera, pamie¢ podreczna jest typem pamieci ulot-
nej. Dane zapisane w tych pamieciach ulegaja degradacji przy wytaczeniu zasilania. Obie
te pamieci sg bajtowo adresowalne. Mozemy odczytywaé i zapisaé pojedyncze bajty. W
celu optymalizacji system dzieli pamie¢ podreczna na bloki (ang. cache line) zwykle wielko-
Sci 64B, a pamie¢ RAM na strony o wielko$ci 4KB. Pamieci te cechuja sie bardzo szybkim
czasem dostepu i duza przepustowoscia danych. Pamie¢ zmiennofazowa PCM (ang. Phase
Change Memory) to nowy rodzaj pamieci trwatej. Dane umieszczone na niej nie ulegaja
zniszczeniu po odlaczeniu zasilania, a wigc nadaje si¢ do przechowywania duzych ilosci
danych. PCM tak samo jak pamie¢ RAM jest bajtowo adresowalna. Cechuje sie szyb-
kim czasem dostepu i duza asymetria pomiedzy szybkoscia odczytu i zapisu. Pozostate

Pamie¢ Czas dostepu | Szybko$¢ odezytu | Szybkosé zapisu
L1 CACHE 1,2ns 105GB/s 58GB/s
RAM 20ns 20GB/s 12GB/s
PCM 350ns 8,1GB/s 5,6GB/s
SSD M2 Gen 3.0 0,005ms 3,5GB/s 3,2GB/s
SSD SATA 0,36ms 550MB/s 500MB/s
HDD 4,17ms 160MB/s 150MB/s

Tabela 3.1: Poréwnanie rodzajow pamieci
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rodzaje pamieci przedstawione na rysunku (dyski SSD) to trwale pamieci blokowe. Praca
zarowno z dyskami SSD, jak i dyskami HDD jest trudniejsza niz w przypadku pamieci
bajtowo adresowalnych, poniewaz najmniejsza jednostka dostepna dla uzytkownika jest
strona, w przypadku dysku SDD, oraz sektor w przypadku dyskéw HDD. Wielko$¢ stron
to zazwyczaj 2KB-8KB, a wielkos¢ sektora to 512B-4096B. Takie ograniczenie zmusza
uzytkownika do wtasnego buforowania danych i agregacji kilku operacji w jedna.

CACHE

RAM

PCM

SSD M2

SDD SATA

HDD

Rysunek 3.1: Hierarchia pamieci (wzgledem szybkosci)

3.1 Zarzadzanie dyskami z poziomu systemu opera-
cyjnego Linux

Aby w petni zrozumie¢ wplyw charakterystyki pamieci na algorytmy indeksowania,
musimy najpierw przeanalizowaé jak system operacyjny zarzadza dyskami oraz wykonuje
na nich operacje. Wszystkie eksperymenty przedstawione w dalszej czesci tej pracy zostaty
przeprowadzone na systemie operacyjnym Linux. Dlatego tez oméwimy sobie dziatanie
tego systemu. Linux jest systemem otwartym (ang. opensource), oznacza to, ze kazdy z
nas moze obejrzeé i przeanalizowaé kod Zrédlowy jadra tego systemu [70].

System operacyjny Linux dostarcza nam kilkanascie dostepnych operacji na plikach
[71], ktore bezposrednio przektadaja sie na prace z dyskami. Mozemy je podzieli¢ na
nastepujace kategorie:

» systemowe operacje WE/WY (ang. syscalls): open, write, read, flush, close
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» standardowe operacje WE/WY (ang. standard IO): fopen, fwrite, fread,
fush, fclose

« wektorowe operacje WE/WY (ang. vectored 10): writev, readv,

« operacje mapowania do pamieci (ang. memory-mapped I0): mmap, msync,
munmap

Warto wspomnie¢, ze system operacyjny nie moze wykona¢ operacji na pliku w inny
sposéb niz poprzez systemowe operacje, ktore wykonaja odpowiedni kod jadra systemu
operacyjnego. Wszystkie pozostale operacje takie jak: standardowe operacje WE/WY,
wektorowe operacje czy operacje mapowania wykonaja posrednio operacje systemowe z
wykorzystaniem dodatkowego buforowania danych na poziomie aplikacji (biblioteki).

Aplikacja
PLIK
[ e |
Bufor jadra systemu operacyjnego

STRONA STRONA STRONA

Odczyt z Zapis na
dysku dysk
Dysk

SEGMENT || SEGMENT || SEGMENT || SEGMENT || SEGMENT || SEGMENT

Rysunek 3.2: Operacje systemowe WE/WY

Jadro systemu operacyjnego, ktore przyjmuje operacje systemowe, nie wykonuje ope-
racji read() i write() bezposrednio na pliku (o ile nie dodamy takiej opcji). Zamiast tego
dokonuje wewnetrznego buforowania danych (patrz rysunek 3.2). Bufor ten nazywamy
Page Cache. Gdy chcemy wykonaé operacje na pliku lub jego fragmencie, jadro systemu
sprawdza, czy sektor nie znajduje sie w buforze. Gdy wykonujemy funkcje read(), najpierw
sprawdzany jest bufor danych Page Cache. Jesli dane znajduja si¢ w buforze, potrzebne
strony sg od razu kopiowane do adresu podanego przez uzytkownika aplikacji. Jednak
gdy potrzebny sektor nie zostal znaleziony, system zgtasza Page Fault. W takim przy-
padku dane sg wezytywane bezposrednio z dysku, trafiaja do bufora Page Cache i zostaja
skopiowane do aplikacji. Analogicznie postepujemy w przypadku funkeji write(). Dane od
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uzytkownika trafiaja do Page Cache. Niezaleznie czy segment znajdowal sie buforze czy
tez nie, operacja write() wpisuje zmienione dane fragmentu pliku jako strony Page Ca-
che. Taka strona jest oznaczona jako dirty i oczekuje na wpisanie do dysku. Operacje te
mozemy wykonaé¢ manualnie za pomoca funkeji flush() lub close(). Mozemy takze czekad,
az system operacyjny sam podejmie decyzje o wyrzuceniu strony z bufora Page Cache i
wpisaniu zmian w sektorach fizycznie na dysk.

Operacja flush() zostanie wywolana, gdy wolne miejsce w buforze Page Cache si¢
skonczy. Wtedy system operacyjny musi podjaé¢ decyzje, ktore strony nalezy wyrzucic¢
z bufora, a ktére zostawi¢. Istnieje kilka podejs¢é do tego problemu. Najbardziej po-
pularne to FIFO (ang. First In First Out), MRU (ang. Most Recently Used) i LRU
(ang. Last Recently Used) [72]. Dodatkowo, gdy uzytkownik aplikacji wie w jaki spo-
sob bedzie pracowac z plikiem, moze ustawi¢ odpowiednig strategie za pomoca funkcji
fadvise(). Najczesciej uzywa sie trzech opcji: FADV_.SEQUENTIAL, FADV_RANDOM
oraz FADV_WILLNEED. Pierwsza opcja sugeruje, ze fragmenty plikow beda odczyty-
wane sekwencyjnie, jeden po drugim. W takiej sytuacji system moze przygotowac sie na
kolejne operacje i odczytywaé segmenty dysku wezesniej (ang. prefetch). Druga opcja jest
catkowitym przeciwienstwem pierwszej. Poniewaz wiemy, ze zawsze bedziemy odczytywaé
pojedyncze sektory dysku umieszczone w réznych miejscach, nie powinnidémy wykonywac
operacji prefetch() i odczytywaé wiecej sektoréw jednoczesnie. Trzecia opcja mowi syste-
mowi, ze fragment pliku bedzie potrzebny w najblizszej przysztoéci i nie nalezy usuwac
strony z Page Cache. Pamietajmy jednak, ze jesli niepoprawnie ustawimy strategie, czyli
niezgodnie z faktycznym uzyciem pliku, to mozemy spowolni¢ dziatanie systemu. Dla-
tego nalezy korzystaé¢ z funkeji fadvise() tylko wtedy, gdy wiemy w jaki sposéb bedziemy
pracowa¢ na pliku. Dobrym przyktadem wykorzystania funkcji fadvise() jest baza da-
nych RocksDB. Dzieki komunikacji z jadrem systemu Linux, operacje na tej bazie zostaty
przyspieszone o kilkanascie procent [73].

Kolejng bardzo wazna opcja jest O_DIRECT. Mozemy uzy¢ tego parametru przy
otwieraniu pliku za pomoca funkcji open(). Opcja ta wytacza uzywanie bufora Page Cache.
Oznacza to, ze wszystkie operacje beda wykonywane bezposrednio na dysku. Funkcja ta
przydatna jest wtedy, gdy chcemy sami buforowaé¢ dane z poziomu aplikacji. Metode
operacji na plikach z pominieciem struktury Page Cache wykorzystuja MySQL [74] w
silniku InnoDB [75] oraz PostgreSQL [46].

3.2 Dysk twardy (HDD)

Dysk twardy HDD (ang. Hard Disk Drive) to jeden z najbardziej popularnych rodza-
jow pamieci masowej wykorzystywanych na przetomie XX i XXI wieku. Podstawowym
elementem twardego dysku jest znajdujacy sie w obudowie wirujacy talerz lub zespot
talerzy w przypadku nowoczesnych modeli. Konstrukcja dysku wykonana jest zazwyczaj
z aluminium, a jego wnetrze pokrywa mickka warstwa zabezpieczajaca, ktora zapobiega
uszkodzeniom urzadzenia oraz odpowiada za czesciowe ttumienie hatasu. Talerz zamoco-
wany jest na osi napedzanej silnikiem elektrycznym. Zapis i odczyt danych zapewniaja
gltowice. Na kazda powierzchnie talerza przypada po jednej glowicy dla odczytu i dla
zapisu. Umieszczone sa one na elastycznych ramionach (tzw. pozycjonerach), ktére usta-
wiajg gltowice w odpowiedniej pozycji wzgledem obracajacych si¢ talerzy. Naped ramion
glowic realizowany jest najczesciej cewkami wzorowanymi na uktadach magnetodynamicz-
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512B sektor | 4KB sektor
Dane uzytkownika 512B 4096B
Kod korekeyjny (ECC) 50B 100B
Sumaryczna wielko$¢ bloku 778 42118
Efektywnosé kodéw korekcyjnych 0,887 0.973

Tabela 3.2: Poréwnanie formatéw dysku HDD

nych stosowanych m.in. w glo$nikach. Takie rozwiazanie umozliwia szybkie i precyzyjne
umieszczanie glowic w zadanej pozycji, co skutkuje czasami dostepu do danych na po-
ziomie kilkudziesieciu milisekund. Razem z mechaniczna czescig dysku twardego znajduje
si¢ uktad sterujacy praca dysku i przetwarzajacy dane. W sktad uktadu wchodza pa-
mie¢ ROM (ang. Read-only Memory) zawierajaca oprogramowanie proceduralne, interfejs
SATA (ang. Serial Advanced Technology Attachment) oraz bufor danych zrealizowany za,
pomocg pamieci RAM.

Dysk twardy ze wzgledu na swoja budowe jest urzadzeniem blokowym. Oznacza to,
ze system operacyjny moze odczyta¢ lub zapisaé¢ jeden lub wiecej sektoréw. Sektor dzieli
sie na dwie czedci. Pierwsza cze$¢ przechowuje dane i jest dostepna dla uzytkownika.
Druga czesé przechowuje kod korekcyjny ECC (ang. Error Correcting Code) i jest do-
stepna tylko z poziomu oprogramowania samego dysku. Wykorzystywana jest po to, aby
korygowac btedy podczas odczytu. W starszych modelach wielkos¢ sektora wynosita 512B.
Nowsze modele ze wzgledu na wieksza pojemnos¢ dysku oraz na zwiekszong efektywnosé
kodéw korekcyjnych posiadajg format AF [76] (ang. Advanced Format) cechujacy sie sek-
torami o wielko$ci 4KB. Tabelka 3.2 opisuje réznice pomiedzy formatami sektoréw. Dyski
HDD charakteryzuja sie o wiele wolniejszym odczytem i zapisem losowym niz sekwencyj-
nym. Wynika to z faktu, ze zanim przeprowadzimy operacje na sektorze danych, musimy
poczekaé az glowica przesunie sie w odpowiednie miejsce i zacznie wtasciwg prace. Zatem
o wiele szybciej zapiszemy duzy plik o wielkoSci 1IMB niz 10 plikéw o wielkosci 100KB.
Mimo, ze minimalng jednostka zapisu jest sektor, to podczas nadpisywania danych kon-
troler dysku sprawdzi biezacy stan i nadpisze tylko te bajty, ktore si¢ zmienity.

Podsumowujac dyski twarde HDD cechuja sie duzg pojemnoscig i stosunkowo niska
cena. Jednak ze wzgledu na ich budowe (obrotowe talerze i glowice) jest to niezwykle
delikatne i wrazliwe urzadzenie. Podczas pracy z dyskami HDD nalezy zwrocié¢ szczegdlng
uwage na tryb zapisu i odczytu. Sekwencyjne operacje sa o wiele szybsze od losowych.
Warto jednak nadmienié¢, ze w przeciwienstwie do nowoczesnych dyskow SSD, nadpisy-
wanie danych mozna wykona¢ w miejscu (bez potrzeby usuwania biezacych danych w
sektorze). Dzieki temu operacja ta jest tak samo szybka jak zwykly zapis. Wtasciwosci
tego nosnika pamieci masowej bardzo dobrze wykorzystuje drzewo B+ [77], ktére prze-
analizujemy w kolejnych rozdziatach.

3.3 Pamieé typu flash

Pamieci typu flash sa popularng odmiana pamieci nieulotnych EEPROM (ang. Elec-
trically Erasable Programmable Read-only Memory). Sa obecne w niemal kazdym urza-
dzeniu elektronicznym - od kilkukilobajtowych pamieci przechowujacych oprogramowanie
sterownikéw (ang. firmware) przez kilkumegabajtowe magazyny w systemach wbudowa-
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NOR NAND

Maksymalna pojemnosé niska wysoka

Cena za bit wysoka niska

Niezawodnosé bardzo wysoka wysoka

Liczba bledéw spowodowana degradacja niska Srednia
Pobér energii w czasie pracy duzy (okoto 160mA) | maly (okoto 50mA)
Pobér energii w stanie spoczynku maty (okoto 200pA) | duzy (okoto 1mA)

Odczyt losowy szybki wolny

Zapis losowy wolny szybki

Kasowanie bardzo wolne wolne

Preferowane uzycie pamiegé¢ programu pami¢é masowa

Tabela 3.3: Por6éwnanie typéw pamieci flash NOR i NAND

nych, az do duzych kart pamieci i dyskow SSD (ang. Solid State Data) o pojemnosciach
dochodzacych do kilkunastu terabajtéw. Pamie¢ Flash zostala opracowana w laborato-
riach Toshiby przez Dr. Fujio Masuoka na poczatku lat 80 ubiegltego wieku. Zasada
dziatania opiera si¢ na przechowywaniu informacji w tranzystorach polowych MOSFET
[78]. Flash jest pamiecia blokowa. Operacje odezytu i zapisu mozna wykonaé tylko na du-
zych ciagtych obszarach pamigci - stronach. Zazwyczaj strona ma pojemnosé 2KB-8KB.
Flash posiada rowniez inne ograniczenia wynikajace z architektury pamieci. Nie mozna
zmieni¢ wartoéci bitu z ’0’ na 1. Aby nadpisa¢ strone nalezy wykonaé¢ operacje usuwania
(ang. erase). Operacja ta musi zosta¢ wykonana na catym bloku. Blok zawiera od 32 do
128 stron. Z tego ograniczenia wynika ogromna asymetria pomiedzy szybkoscia losowego
odezytu a losowego zapisu [79]. W przeciwienstwie do dyskéw twardych, pamieé¢ flash
nie posiada zadnych ruchomych czesci. Tak wiec dostep do dowolnego miejsca w pamieci
jest tak samo szybki. Jednak operacja zapisu moze wywota¢ kosztowne wymazanie catego
bloku, ktére jest stosunkowo wolne. Z tego powodu wiele metod optymalizacji zostato
zaproponowanych dla pamieci flash. Niektére z nich skupiaja sie na czesciowej zmianie
architektury komorek pamieci [80], [81], [82]. Innym nurtem optymalizacji jest implemen-
tacja dodatkowego buforowania w warstwie sterownikow [83], [84]. Ze wzgledu na tak duze
asymetrie pomiedzy szybkoscig odczytu i zapisu oraz odmienng od klasycznych dyskéw
HDD charakterystyke, wiele klasycznych algorytmow i struktur danych zostato dostoso-
wanych do tego rodzaju pamieci [85], [86], [87].

3.3.1 Flash typu NOR

Pamie¢ flash ze wzgledu na wykorzystywang architekture bramek dzieli sie na pamieé¢
NAND i NOR. Tabelka 3.3 przedstawia gtéwne réznice pomiedzy tymi typami. Pamieé¢
NOR jest starszym typem pamieci flash. W konfiguracji obwodu wewnetrznego pamieci
NOR poszczegdlne komorki pamieci sa potaczone rownolegle. W zwigzku z tym dostep
do danych mozna uzyskaé¢ w losowej kolejnosci. Architektura pamieci NOR zapewnia wy-
starczajaca liczbe linii adresowych do zmapowania catego zakresu pamieci. Daje to zalete
w postaci szybkiego losowego dostepu i krétkich czaséw odcezytu, co czyni ja idealna do
zapisywania wykonywanego kodu dla niewielkich urzadzen wbudowanych. Gtéwna wada
pamieci NOR jest wiekszy rozmiar komoérki pamieci, co skutkuje wyzszym kosztem pro-
dukcji oraz nizszymi predko$ciami zapisu i usuwania danych z pamiegci.
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3.3.2 Flash typu NAND

W architekturze NAND bloki sa potaczone sekwencyjnie. Rozmiary blokéw wynoszg,
od 8KB do 32KB i sa mniejsze od blokéow w architekturze NOR wynoszacych 64KB-
256KB. To pozwala na zwiekszenie predkosci odezytu, zapisu i usuwania. Ponadto urza-
dzenia NAND sg potaczone za pomoca skomplikowanego szeregowo polaczonego interfejsu,
ktéry moze sie rézni¢ w zaleznosci od producenta. Strukturalnie architektura NAND zo-
stala zaprojektowana z mysla o zoptymalizowanej litografii o wysokiej gestosci, jako kom-
promis miedzy mozliwoscia dostepu swobodnego do mniejszych rozmiaréw blokéw. To
sprawia, ze pamie¢ NAND jest tansza pod wzgledem kosztu na wolumin. Teoretycznie
gesto$é bitéw na komorke pamieci NAND jest dwukrotnie wieksza niz w pamieci NOR.

Pamie¢ ta ma znacznie mniejszy rozmiar komorki i znacznie wyzsze predkosci za-
pisu i usuwania danych w poréwnaniu do pamieci NOR. Do wad nalezy zaliczy¢ nizsza
predkos¢ odczytu oraz konieczno$¢ implementacji interfejsu posredniczacego z uwagi na
konieczno$¢ odwzorowania operacji WE/WY. Interfejs ten nie pozwala na losowy dostep
do pamieci, co nieznacznie utrudnia jej obstuge. Nalezy zauwazy¢, ze wykonanie kodu z
pamieci NAND realizuje sie poprzez kopiowanie zawartosci pamieci do RAM. Jest to wiec
zasadnicza réznica w stosunku do pamieci NOR, gdzie kod wykonuje si¢ bezposrednio.
Kolejng powazng wada jest obecno$é¢ uszkodzonych blokow. NAND zazwyczaj ma tylko
98% dobrych bitéw, gdy jest dostarczany w stanie fabrycznym. Dodatkowo, w calym cza-
sie eksploatacji modelu powstajg dodatkowe uszkodzenia w blokach pamigci. Dlatego tez
konieczne jest wykorzystanie funkcji korekeji btedéw (ECC) w urzadzeniu, a takze de-
dykowanego kontrolera, ktory eliminuje uszkodzone bloki z dalszej eksploatacji. Tabelka
3.4 przedstawia réznice pomiedzy typami pamieci NAND: SLC(ang. Single-Level Cell),
MLC(ang. Multi-Level Cell), TLC(ang. Triple-Level Cell) i QLC(ang. Quad-Level Cell).

Pamie¢ NAND z komérkami jednopoziomowymi (SLC) przechowuje tylko po 1 bi-
cie informacji na komoérke. W efekcie komorka przechowuje warto$é 0 lub 1, co pozwala
szybciej zapisywac i odczytywaé dane. Pamie¢ typu SLC zapewnia najlepszg wydajnosé
i najwyzsza wytrzymaltos$é rzedu 10° cykli usuwari, przez co moze stuzyé dtuzej niz inne
rodzaje pamieci NAND. Jednak niska gesto$¢ zapisu danych sprawia, ze SLC jest naj-
drozszym rodzajem pamieci NAND i dlatego nie jest czesto stosowana w urzadzeniach
powszechnego uzytku. Zwykle wykorzystuje sie ja w serwerach i innych zastosowaniach
przemystowych, ktére wymagaja szybkosci i wytrzymatosci. Pamieci wielopoziomowe typu
MLC, TLC i QLC potrafig przechowywaé¢ odpowiednio 2, 3 i 4 bity w pojedynczej ko-
morce. Wieksza gesto$é danych utrudnia ich zapis i odczyt oraz zwieksza wrazliwo$é na
btedy podczas zapisu. Z drugiej strony takie wykorzystanie komoérek pamieci zwicksza
pojemno$¢ nosnika danych niewielkim kosztem. Pamieci wielopoziomowe ze wzgledu na
ceng stosuje si¢ gtéwnie w urzadzeniach powszechnego uzytku, w ktérych wytrzymatosé
nosnika danych nie jest kluczowa.

3.3.3 FTL

Kazda komoérka pamieci flash ma ograniczona zywotnos¢. Operacja usuwania jest
gtownym czynnikiem powodujgcym niszczenie pamieci. Kazdy blok moze wytrzymac okre-
slong liczbe cykli usuwania. Wytrzymalos¢ pamieci zalezy od jej typu. Pamie¢ SLC potrafi
wytrzymacé nawet 100tys. usuwan, a pamie¢ QLC tylko tysigc. System operacyjny posiada
program (logger) do zapisywania wszystkich waznych informacji z pamieci ulotnej RAM
do pliku znajdujgcego sie na pamieci masowej, np. flash. Dzieki temu w razie awarii
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SLC MLC TLC QLC
Liczba cykli kasowania >100000 >30000 | <5000 1000
Czas przechowywania danych >20lat >10lat | <3lata <lrok
Niezawodno$é bardzo wysoka | wysoka | niska niska
Degradacja danych niska Srednia | wysoka wysoka
Cena za 1GB wysoka Srednia | niska niska
Pojemnosé niska srednia | wysoka | bardzo wysoka

Tabela 3.4: Poréwnanie typéw pamieci flash NAND

systemu lub braku zasilania, informacje nie zostang utracone. Gdyby wylaczyé¢ wszyst-
kie mechanizmy maksymalizujace zywotnos¢ pamieci flash w systemie operacyjnym, w
ciggu sekundy niszczyliby$my kilka blokéw, zmniejszajac tym samym pojemnosé naszej
pamieci. Aby unikng¢ takiej sytuacji wprowadzono mechanizm wirtualizacji pamieci flash.
FTL (ang. Flash Translation Unit) jako mechanizm réwnomiernego roztozenia pracy na
calej pamieci flash zostal opatentowany w USA w 1995 [88]. Jego dziatanie opieralo sie
na prostej wirtualizacji pamieci fizyczne;j.

Wyrézniamy dwa gtéwne rodzaje systemow FTL. Pierwszy to mapowanie stronicowe.
Kazda fizyczna strona posiada swéj odpowiednik logiczny w systemie FTL. Takie mapo-
wanie zuzywa sporo pamieci RAM (okoto 6MB RAM na kazdy 1GB pamieci flash) [89].
Zaleta tego sposobu jest wrecz idealne roztozenie pracy na calyg pamie¢ flash, poniewaz
postugujemy sie w wirtualizacji minimalng jednostka dostepu do tej pamieci. Ze wzgledu
na duze zuzycie pamieci RAM, co jest problemem w przypadku urzadzen wbudowanych,
opracowano drugi sposob wirtualizacji - wirtualizacje blokowa [90]. FTL blokowy mapuje
cale bloki fizyczne na sektory logiczne pamieci wirtualnej. Tablica mapujaca jest sto-
sunkowo mata (okoto 0.2MB RAM na kazdy 1GB pamieci flash) [89]. Z drugiej strony
wydajnos¢ tego systemu jest nizsza od FTL stronicowego. Ze wzgledu na wady i zalety
kazdej metody wprowadzono réwniez metody hybrydowe [91], [92], [93], ktére wykorzy-
stywane sg w duzych skomplikowanych systemach operacyjnych jak Windows czy Linux.

Rysunek 3.3 przedstawia dziatanie prostego mechanizmu FTL stronicowego. Kazda
strona fizyczna (FS) posiada swdj odpowiednik logiczny LS w tablicy mapowania FTL.
Jedli strona fizyczna jest uszkodzona (FS5 oraz FS9 zaznaczone ciemnym kolorem), zo-
staje przesunieta na koniec w tablicy mapowania i jest wytaczona z uzytku. Dzieki temu
dostepna pamie¢ ma ciggle adresy logiczne. Gdy pracujemy na pliku, wykorzystujemy
adresy logiczne zamiast fizycznych. Wydawadé by sie mogto, ze plik jest zapisany w cia-
glym miejscu pamieci, jednak zazwyczaj nie jest to prawda. W rzeczywistosci plik moze
by¢ fizycznie rozmieszczony w kilku miejscach. Gdy nadpiszemy fragment pliku, wtedy
FTL pod logiczny adres strony podstawi pierwszy wolny adres strony fizycznej. Wolna
strona to fragment pamieci flash, ktora nie posiada zadnych danych uzytkownika, a wiec
zostata w przesztosci skasowana i nie zapisana ponownie. Dzigki temu mapowanie FTL
drastycznie zmniejsza liczbe wykonywanych operacji kasowania. Gdybysmy pisali po frag-
mencie LS1 10 razy, to musielibySmy wywota¢ 10 razy operacje kasowania na FS1 (po-
niewaz LS1=FS1) oraz wszystkich stronach znajdujacych si¢ w tym samym bloku. Po-
niewaz za kazdym razem bierzemy nowg strone, ktéra jest pusta, wykonujemy kasowanie
tylko wtedy, gdy skonczg nam sie puste strony. Po kazdym usuwaniu do puli pustych
stron dodajemy nawet 32-64 nowe strony (czyli wszystkie skasowane strony nalezace do
bloku), poniewaz tyle zazwyczaj znajduje sie w pojedynczym bloku. W naszym przykta-
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Rysunek 3.3: Dziatanie FTL

dzie, zamiast 10 operacji wymazania, przeprowadzilibysmy tylko jedna. Zatem taki prosty
mechanizm wirtualizacji pamieci pozwala na przeprowadzenie nawet o 64 usunie¢ mnie;j.
Oproécz powyzszej funkcjonalnosci, FTL musi réwnomiernie rozktada¢ strony do usuwania
(ang. wear-leveling), tak aby nie zniszczy¢ szybko pamieci. Gdy mapowanie wybiera pusta
strong, bierze strone znajdujaca sie w bloku o najmniejszym liczniku kasowan EC (ang.
erase counter). Uzywanie licznika EC jest klasycznym podejéciem, ktére jest wykorzysty-
wane w wickszosci implementacji FTL ze wzgledu na jego doktadnosé [94], [95], [96], [97].
Alternatywa do przechowywania warto$ci EC na kazdym bloku jest uzywanie estymowa-
nych licznikéw [98], [99], ktére nie wymagaja przechowywania fizycznie w bloku. Jednak
wadg tego podejscia jest o wiele mniejsza doktadnosé, co dyskredytuje je do zastosowan
komercyjnych.

3.4 SSD

Dyski SSD (ang. Solid State Disk) posiadaja kompletnie odmienna charakterystyke
od tradycyjnych dyskéw twardych (HDD) [100], [101]. Nie zawieraja zadnych ruchomych
czesci, a wiec nie trzeba czekaé¢ az gtowica dysku przesunie sie¢ na odpowiednie miejsce
tak jak w przypadku dyskéw HDD. Dzieki temu czas odczytu i zapisu jest bardzo szybki.
SSD zyskaty na popularnosci gtéwnie ze wzgledu na: szybko rosnaca pojemnosé (obecnie
kilku terabajtéw), spadek kosztéw produkeji, dobra odpornosé na czynniki fizyczne, maty
poboér mocy oraz bardzo duza szybkos¢ odczytu i zapisu.
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Dyski SSD moga zapisywaé¢ dane z wykorzystaniem wszystkich rodzajéw pamieci
typu NAND. Wybo6r pamieci zalezy od zastosowan dysku. Pamie¢ SLC uzywana jest w
drogich modelach przeznaczonych do uzytku profesjonalnego, jak serwery czy hurtownie
danych, gdzie szybkos¢ wykonywanych operacji oraz bezpieczenstwo danych sa bardzo
wazne. 7Z kolei pamie¢ MLC stosowana jest powszechnie stosowana w dyskach przezna-
czonych do laptopéw, czy komputeréw osobistych. Poniewaz dyski SSD uzywaja pamieci
flash, to ich charakterystyka jak i ich ograniczenia sg identyczne jak w przypadku pamieci
NAND . Obecnie dyski uzywaja dwoch typéw interfejséw: wolniejszego SATA (ang. Serial
Advanced Technology Attachment) [102], [103] o przepustowosci maksymalnej 750MB/s
oraz szybszego M.2 (ang. Next Generation Form Factor) [104] wykorzystujacego ztacza
PCle4 (ang. Peripheral Component Interconnect Express) o maksymalnej przepustowosci
wynoszacej az 4GB/s. Szybszy interfejs M.2 moze zostaé¢ uzyty w protokole NVMe (ang.
Non-Volatile Memory Express) [105], [106], ktéry jest obecnie najpopularniejszym proto-
kotem do komunikacji pomiedzy SSD a gtéwnym procesorem. Dyski SSD maja wbhudowany
procesor oraz bufor danych, aby maksymalnie wykorzysta¢ przepustowos$é¢ uzywanego in-
terfejsu.

Dysk SSD

Kontroler dysku SSD | Flash
Strony: [1,5,9, ...]
» Procesor <
Interfejs X g Flash
dYSkU 7 Strony: [2, 6, 10, ...]
ptytg [« | Menedzer |
gtowna " kosci flash | L Flash
SATA/ M2 A 4 Strony: [3,7, 11, ...]
| | Bufor danych 4
RAM ) Flash
Strony: [4, 8,12, ...]

Rysunek 3.4: Budowa dyskéw SSD

Rysunek 3.4 przedstawia uproszczony model dysku SSD. Przyktadowy dysk ma wbu-
dowane 4 kosci flash typu NAND. Menedzer pamieci flash czesto ma wbudowany algorytm
FTL [107], ktory rozwiazuje problem szybkiego zuzywania sie pamieci (ang. wear-leveling).
Aby w pelni wykorzysta¢ potencjal uzywanych kosci pamieci, menedzer mapuje strony
rownolegle tak, aby moéc jednoczesnie pracowa¢ na wielu kosciach. W naszym przykta-
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dzie, strony logiczne 1,5,9 ...wskazuja na kolejne strony kosci pierwszej, strony 2, 6,
10 ...wskazuja na strony kosci drugiej. Analogiczne mapowanie przeprowadzone jest dla
pozostatych kosci. Dzigki takiemu utozeniu pamieci wirtualnej mozemy réwnolegle wezy-
tywac lub zapisywac dane, gdy uzytkownik z géry zna zakres adreséw, na ktorych pracuje.
Poniewaz taki uktad w pamieci wirtualnej widzianej przez uzytkownika koncowego jest
sekwencyjny (fizycznie réwnolegly), tryb pracy kontrolera, ktéry pozwala na odczyt lub
zapis na wielu kosciach jednoczesnie nazywamy trybem sekwencyjnym. Praca na ciaggltym
obszarze pamieci jest o wiele wydajniejsza wtasnie dzigki uzyciu trybu sekwencyjnego
przez kontroler [108]. Dlatego efektywne algorytmy projektowane z mysla o pracy na
dysku SSD maksymalizuja uzycie tego trybu jednoczesnie minimalizujac liczbe losowych
dostepéw [109], [110]. Aby przyspieszy¢ tryb losowy, kontroler dysku posiada takze swdj
wtlasny bufor RAM. Za jego pomocg implementowany jest podobny mechanizm buforo-
wania jak w przypadku pamieci podrecznej procesora (ang. cache) [111]. Gdy uzytkownik
prosi o dane z podanego adresu, procesor whudowany w dysk SSD przeglada caly bu-
for danych w poszukiwaniu potrzebnych stron. Jedynie strony, ktore nie znalazty sie w
buforze, sa wezytywane z pamieci flash [112]. Caly mechanizm jest bardzo podobny do
omawianego wczesniej mechanizmu Page Cache.

Kolejnym waznym mechanizmem przyspieszajacym dziatanie dyskéw SSD jest auto-
matycznie usuwanie blokéw (ang. garbage collection) [113] w momencie, gdy dysk nie jest
uzywany przez uzytkownika lub jest uzywany minimalnie. Algorytm FTL dzieli strony
na dwa podzbiory: strony puste - usuniete wczesniej, gotowe do ponownego uzytku, oraz
strony brudne (ang. dirty), ktére nie sa juz uzywane i oczekuja na usuniecie. Poniewaz
operacja zapisu jest najszybsza wtedy, gdy strona jest pusta i gotowa do uzytku, procesor
wbudowany w kontroler dysku SSD usuwa zuzyte strony, gdy tylko jest taka mozliwos¢
(znikome wykorzystanie dysku). Algorytm od$miecania pamieci jest bardzo waznym ele-
mentem dyskéw SSD. Zaproponowano wiele réznych implementacji tego algorytmu jak
i wiele optymalizacji skupiajacych sie gtéwnie na dostosowaniu sie do sposobu uzywania
dyskéw, tak aby operacja usuwania blokéw nie odbywata sie podczas petnego obcigzenia
no$nika pamieci [114], [115], [116], [117], [118]. Gdy dysk jest pelny (wszystkie strony
maja zapisane dane od uzytkownika), szybko$¢ dziatania dysku drastycznie maleje [119],
poniewaz nie ma pustych stron. Przed kazdym zapisem musimy czeka¢ na operacje ka-
sowania bloku. Z tego powodu producenci dyskéw SSD zalecaja zapis danych do maksy-
malnie 80% pojemnosci SSD. Nowe systemy operacyjne wspierajg takze operacje TRIM,
czyli manualne od$miecanie pamieci. System operacyjny ma wiecej danych o obtozeniu
catego komputera [120], [121], [122], dlatego czesto potrafi lepiej zdecydowaé, kiedy warto
wlaczy¢ kasowanie zuzytych stron. Gdy podejmie taka decyzje, wysyta komende TRIM
do dysku SSD, a ten niezaleznie od uzywanego algorytmu od$miecania, zaczyna usuwac
niepotrzebne juz bloki.

3.5 PCM

Pamieé zmiennofazowa PCM (ang. Phase Change Memory) [123], [124] jest pamie-
cig nieulotng oparta na nosniku krystalicznym. Autorem koncepcji i prototypow pamieci
zmiennofazowej jest firma Ovonyx, od ktorej pochodzi nazwa tej pamieci: ovonic unified
memory (OUM) [125]. Obecnie rozwojem tego rodzaju pamieci zajmuje sie firma Intel
[126].
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Rysunek 3.5: Mozliwe zastosowania pamieci PCM

Podobnie jak pamieé¢ flash, PCM nie traci danych po odtaczeniu zasilania. Pamiec ta
jest duzo bardziej wydajna od dyskow HDD i SSD. Wartosci dotyczace szybkosci zapisu
i odczytu bitow informacji szacuje si¢ srednio na poziomie kilkadziesiat razy wyzszym
niz w przypadku NAND. Doktadne informacje na temat szybkosci pamieci przedstawia
tabelka 3.1. Podczas zapisu danych nie istnieje konieczno$¢ wymazywania catego bloku
komorek. Dlatego pamieé ta moze zosta¢ wykorzystana nie tylko jako pamie¢ masowa, ale
takze jako pamie¢ operacyjna komputera [127], [128], [129].

Rysunek 3.5 przedstawia mozliwe zastosowania pamieci PCM zaproponowane w [130],
[131], [132]. W propozycji (A) pamieé operacyjna jest w pelni realizowana za pomoca
PCM. Pamie¢ zmiennofazowa jest wolniejsza od pamieci RAM, jednak pojedyncza kosé
pamieci jest pojemniejsza. Obecnie kosci Intel Optane DC posiadaja pojemnosé od 64GB
az do 256GB. Dlatego gdy potrzebujemy pamieci operacyjnej o duzej pojemnosci, warto
wybraé PCM jako pamieé gtéwng komputera. W [130] zaproponowano algorytm wyko-
rzystujacy charakterystyke pamieci PCM, ktory posiada czas wykonania zestawu operacji
tylko o 20% wiekszy od operacji przeprowadzanych na klasycznej pamieci RAM DDRA.
Propozycje (B)i (C) dziela pamie¢ operacyjna na dwie warstwy. W warstwie RAM, prze-
chowywane sg dane czesto uzywane lub niedawno uzyte. Tak wiec pamie¢ RAM odgrywa
role bufora pomiedzy pamiecia podreczng procesora a pamieciag PCM. W zaproponowanej
architekturze (B) uzytkownik nie ma mozliwosci recznego buforowania danych. System
operacyjny sam podejmuje decyzje, ktore dane beda znajdowaé sie w buforze. W propo-
zycji (C) uzytkownik jest odpowiedzialny za buforowanie swoich danych, a system ope-
racyjny zapisuje wszystkie dane do PCM, jako gléwnej pamieci operacyjnej. Inna zaleta
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pamieci PCM jest jej trwalo$¢. Komorki pamieci PCM moga dziata¢ znacznie dtuzej niz
komérki pamieci flash. Zanim ulegng zdegradowaniu s w stanie wytrzymac okoto 100
milionow cykli. Dodatkowo komoérki PCM tez sg bardziej stabilne od komoérek flash, a
informacja na nich zapisana nie ulega degradacji wraz z uptywem czasu. Szacuje sie, iz
podczas pracy w normalnej temperaturze (85 stopni C) komérki przechowaja informacje
przez okoto 300 lat [133].

Pamie¢ PCM oparta jest na nosniku krystalicznym. Do przechowywania danych wy-
korzystano proces zmiany stanu nosnika, ktéry w temperaturze pokojowej moze istnie¢
w postaci amorficznej (logiczne 0) lub krystalicznej (logiczne 1). Zmiana stanu nastepuje
w wyniku podgrzania nosnika przez wyemitowana wiazke elektronéw. Odczyt przepro-
wadzany jest takze w wyniku dzialania strumienia elektronéw, w oparciu o pomiar rezy-
stancji nosnika, ktéra jest inna dla réznych jego faz. Bardzo wazna cecha tego rodzaju
pamieci jest mozliwo$é¢ przechowywania stanéw posrednich. Dzigki temu mozemy w jednej
komorce zapisaé kilka bitow informacji.

PCM Rank1 88
PCM Rank2 88
PCM Rank3 88
PCM Rank4 88
64B | Interfejs pamieci
PCM Rank5 88 PeM
PCM Rank6 8B
PCM Rank? 58
PCM Rank8 88

Rysunek 3.6: Pamie¢ PCM

Tak jak jest to w przypadku pamieci RAM, pamie¢ PCM jest réwniez bajtowo adre-
sowalna. Jednak ze wzgledu na jej budowe oraz lepsza wspéiprace z pamiecig podreczna
procesora, zostala podzielona na strony o wielkosci 64B. Rysunek 3.6 przedstawia uprosz-
czong budowe pojedynczej kosci PCM. Pamie¢ zmiennofazowa, podobnie jak pamie¢ RAM
podzielona jest na réwnolegle potaczone ze soba banki pamieci (ang. memory ranks). Za-
zwyczaj kos¢ zbudowana jest z 4 lub 8 bankow pamieci. Obecnie wykorzystuje sie gtéwnie
8 bankéw, poniewaz w czasie jednego odczytu mozemy wczytaé caty strone pamieci PCM
(64B), odczytujac z kazdego banku pojedyncze stowo maszynowe architektury 64 bito-
wej (8B), ktora jest obecnie najbardziej popularna. Jest to idealne wykorzystanie nie
tylko pamieci PCM, ale takze pamieci podrecznej procesora, poniewaz strona tej pamieci
(ang. cache line) zazwyczaj posiada réwniez wielkosé 64B. Zatem podczas jednej operacji
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odczytu lub zapisu pracujemy na catej linii pamigci podrecznej co prowadzi do maksy-
malizacji przepustowosci i minimalizacji latencji pomiedzy pamieciami i procesorem. Ze
wzgledu na asymetri¢ pomiedzy czasem odczytu a zapisu oraz odmienng charakterystyke
pamieci PCM od klasycznych dyskéw HDD jak i nowych dyskéw SSD, klasyczne struk-
tury danych musza by¢ dostosowane do tego rodzaju pamieci. W [134] przedstawiono
implementacje drzewa B+, ktore kosztem wiekszej liczby odczytéw minimalizuje liczbe
potrzebnych zapisow, zwiekszajac wydajnosé indeksu B+ o 30%.

3.6 Podsumowanie

Ro6zne pamieci posiadaja rozne cechy. Unikalnosé wielu z nich powoduje zmiane kla-
sycznego podejscia do problemu indeksowania i potrzebe dostosowania struktur danych
pod charakterystyke pamieci. Stare dyski twarde HDD ze wzgledu na ich matla przepu-
stowos¢ (okoto 150MB/s) oraz duza latencje (4.17ms) zostaja zastepowane przez nowe
rodzaje pamieci masowej jakimi sg flash i PCM. Flash typu NAND wykorzystywana jest
w dyskach SSD, ktore nie posiadajg ruchomych czesci, co przektada sie na szybki czas
dostepu do dowolnej komérki pamieci (0.36ms dla SATA, 0.005ms dla M2). Ich mata la-
tencja i duza przepustowosé¢ oraz malejace koszty produkeji przyczynity sie do coraz szer-
szego wykorzystywania dyskéw SSD w serwerach jak i hurtowniach danych. Algorytmy
dziatajace na tych dyskach powinny maksymalizowaé¢ uzycie sekwencyjnego trybu kontro-
lera oraz minimalizowaé niepotrzebne usuwanie blokéw, co jest nie tylko wolng operacja,
ale takze skracajaca zywotnos¢ pamieci flash. Kolejnym rodzajem pamieci nieulotnej jest
pamie¢ zmiennofazowa PCM. W przeciwienstwie do dyskéw HDD i SDD jest bajtowo
adresowalna. Posiada bardzo duza wytrzymato$é oraz o wiele krotszy czas dostepu od
dyskéw HDD czy SSD (350ns). Z tego powodu wykorzystywana jest nie tylko jako pamieé¢
masowa, ale takze jako pamieé¢ operacyjna komputera w sytuacjach wymagajacych duzej
pojemnoéci pamieci gtéwnej. Zaréwno PCM jak i pamie¢ flash cechuje sie asymetrig po-
miedzy czasem odczytu i zapisu. Dlatego tez algorytmy pracujace na tej pamieci powinny
dazy¢ do minimalizacji niepotrzebnych zapiséw.
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Platforma testowa

W tym rozdziale oméwimy platforme testowa: symulator pamieci trwatej, podsta-
wowy zestaw kwerend oparty na zestawach zaproponowanych w [135], [136], rozszerzony
zestaw oparty o zbior operacji testowych TPC-C [137] i TPC-H [138] oraz nowy sposb
testowania indekséw czesciowych zaproponowany w [139].

Celem platformy testowej jest ujednolicenie eksperymentéw przeprowadzanych na
indeksach. Kazdy indeks powinien zostaé¢ przetestowany w tych samych deterministycz-
nych warunkach, przy uzyciu tego samego modelu pamigci oraz tych samych operacji.
Poniewaz nowoczesne typy pamieci trwatej jak PCM Intel Optane i Intel Optane SSD 3D
Xpoint sg drogie oraz zawieraja wiele technik optymalizacji, ktore sg niedeterministyczne,
do przeprowadzenia testow uzyto nowatorskiego symulatora pamieci trwatej SIPS (ang.
Storage and Index Performance Simulator) stworzonego na potrzeby tej pracy. Wszystkie
eksperymenty zostaly napisane w jezyku C++ (standard 17), skompilowane narzedziem
g++ w wersji 9.4.0 z najwyzsza mozliwa optymalizacja (O3). Programy zostaly urucho-
mione na systemie operacyjnym Ubuntu 20.04. Komputer, na ktérym przeprowadzono
eksperymenty wyposazony jest w osmiordzeniowy procesor intel i7-9700F, kazdy rdzen
o taktowaniu maksymalnym 4700MHz. Pamie¢ podreczna procesora poziomu pierwszego
(L1 cache) ma pojemnosé 2MB, pamieé¢ podreczna wspodldzielona pomiedzy wszystkie
rdzenie (L3 cache) ma pojemnosé 12MB. Pamieé¢ operacyjna RAM o sumarycznej pojem-
nosci 32GB, sktada si¢ z dwéch kosci 16GB potaczonych ze soba w trybie dual-channel
pracujace z czestotliwosciag 2666 MHz.

4.1 Symulator SIPS

Obecny postep technologiczny sprawit, ze przeprowadzenie rzetelnych eksperymen-
tow jest bardzo trudne. Producenci dyskéw nie udostepniajg petnej specyfikacji sprzetu
wraz z mechanizmami dzialajacymi w tle na ich dyskach, rozmiarem bufora, modelem
procesora i algorytmem buforujacym przesytane dane. Bardzo prawdopodobne jest, ze
algorytm bedzie dziatatl sprawniej na dyskach jednego producenta niz na dyskach dru-
giego, poniewaz implementacja indeksu bedzie nieswiadomie i posrednio wykorzystywaé
wbudowang optymalizacje. Przyktadowo, indeks moze korzysta¢ z dysku w taki sposob,
ze potrzebne dane beda znajdowaé sie czesto w buforze wbudowanym, poniewaz bufor
zarzadza danymi w podobny sposob co wzorzec odczytéow wykorzystywany przez indeks.
Dobrym przyktadem jest algorytm MRU buforowania danych, ktory przechowuje w bu-
forze najczesciej wezytywane dane. W tym przypadku gorne fragmenty indeksu B+ beda
znajdowaé si¢ w buforze i nie bedzie potrzeby fizycznego odczytu z pamieci. Gdyby ten
algorytm zmieni¢ na LRU, ktory przetrzymuje ostatnio zagdane fragmenty dysku, wowczas
gorny fragment drzewa B4 bylby poza buforem, poniewaz Sciezka z korzenia do kluczy
nie jest zawsze taka sama, ale zmienia si¢ w zaleznosci od klucza. W takim przypadku
dysk musiatby wykona¢ wiecej operacji odczytu, co spowolnitoby prace na indeksie. Wi-
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da¢ zatem, ze sposéb implementacji algorytméw wbudowanych w dysk jak i dodatkowe
mechanizmy wplywajace na efektywnos¢ pracy na pamieci zaburzajg wyniki eksperymen-
tow.

Obecnie kazdy dysk SSD i PCM posiada wtasny procesor. Wykonuje on wiele opera-
¢ji w tle nie informujac o tym uzytkownika. Dlatego wynik testu zalezy od stanu dysku.
Przyktadowo, jesli dysk SSD mialtby wszystkie wolne strony skasowane, to zapis nowych
danych mogtby sie odby¢ natychmiastowo. Jednak gdy proces garbage collector nie zda-
zytby wyczysci¢ potrzebnych stron, wtedy operacja zapisu musiataby poczekaé az proces
skoriczy swoja prace. Poniewaz nowoczesne dyski posiadaja kilkuprocentowy bufor (np.
uzytkownik kupujac dysk 1TB ma do dyspozycji tylko 920GB-950GB), to bardzo ciezko
jest powtorzy¢ test i trafic na ten sam stan dysku co poprzednio. Kolejnym aspektem,
ktory nalezy wzia¢ pod uwage jest cena. Ze wzgledu na wcze$niej wymienione optyma-
lizacje, nalezy przeprowadzi¢ testy na kilku dyskach réznych producentéw. Komputer
wspierajacy pamieci PCM Intel Optane w chwili pisania tej pracy kosztuje ponad 30 tys.
ztotych, nowoczesny dysk SSD kosztuje ponad 2000 ztotych. Ze wzgledu na tak duzy koszt
jak i niedeterministyczne zachowanie realnych pamieci, do przeprowadzenie eksperymen-
téw napisano symulator SIPS (ang. Storage and Index Performance Simulator).

Dyski SSD i pamie¢ flash zyskaly mocno na popularnosci. Wiele symulatoréw zostato
stworzonych, aby moéc testowaé zaproponowane algorytmy. Symulatory mozemy podzielié¢
na dwie gléwne kategorie: sprzetowe (ang. hardware simulators) i programowe (ang. so-
ftware simulators). Symulatory sprzetowe [140], [141], [142], [143] dzialaja na urzadzeniach
FPGA (ang. Field Programmable Gate Array), ktore prébuja symulowaé kontroler dys-
kow w czasie rzeczywistym. Oznacza to, ze jesli zapis na dysku powinien trwac¢ 2 minuty,
to urzadzenie zgtosi koniec operacji dopiero po 2 minutach, chociaz symulacja zakonczyta
sie w kilka sekund. Taki rodzaj urzadzen jest ciezko dostosowa¢ do swoich potrzeb, a
konfiguracja parametrow dla kilku dyskéw jak i potaczenie ich ze srodowiskiem gltéwnego
komputera to rowniez bardzo trudne zadanie. Dodatkowo sama symulacja zabiera tyle
czasu co prawdziwa operacja, co nie jest efektywne podczas testowania wielu algorytméow
indeksowania dla duzych baz danych na kilku rodzajach pamieci flash.

Programy symulujace dyski SSD moga dziata¢ osobno jako aplikacja lub jako kom-
ponent w wiekszym emulatorze catego sprzetu QEMU [144], [145]. FEMU [146], VSSIM
[147] i SimpleSSD [148] to najpopularniejsze programy dziatajace w srodowisku emulatora
QEMU. Majg one za zadanie symulowaé gtéwnie funkcjonalnos¢ dysku, mechanizmy dzia-
tajace w srodku kontrolera oraz zuzycie samego dysku. Zatem te symulatory nie powinny
by¢ stosowane do testowania algorytméw pod katem ich efektywnosci. Ostatnia kategoria
to programy dzialajace jako osobne aplikacje. Wystawiajg one API dla uzytkownikéw. Jesli
chcemy z nich korzysta¢, musimy dostosowaé implementacje algorytméw tak, aby zamiast
prawdziwych operacji na systemie plikow, uzywacé operacji zdefiniowanych w symulato-
rze. Do najpopularniejszych z nich naleza: MQSim [149], SSDModel [150], DiskSim [151],
DiskSimExt [152], CPPSim [153], FlashSim [154], FlexSim [155], NandFlashSim [156],
WiscSim [157] i SSDSim [158].

W [149] poréwnano najpopularniejsze symulatory dyskéw SSD wzgledem czterech
dyskéw o interfejsie SATA TII. Najmniejszy btad wzgledny ma symulator MQSim: rzedu
10-20% w zalezno$ci od modelu dysku. Pozostate modele majg btad nawet 300% wzgledem
rzeczywistego czasu operacji. Roznice wprost wynikaja z liczby komponentow, ktére po-
trafi symulowaé¢ program: im jest ich wiecej tym wynik bedzie doktadniejszy. Dodatkowo
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Symulator | Liczba linii kodu Btad wzgledny
SSD A | SSDB | SSD C | SSD D
MQSim 13 tys. 8% 6% 18% 14%
SSDModel 1 tys. 91% 155% | 196% | 136%
FlashSim 8 tys. 99% 259% | 310% | 138%
SSDSim 5 tys. 70% 68% 74% 85%
WicSim 7 tys. 95% 277% | 324% | 135%
FEMU 7 tys. - - - -
VSSim 6 tys. - - - -
SimpleSSD 7 tys. - - - -

Tabela 4.1: Por6wnanie symulatoréw SSD [149]

nowoczesne dyski SSD potrafia obstugiwaé kilka zapytan jednoczesnie. Dlatego tez wazne
jest, aby symulator potrafit zapewni¢ réwniez taka funkcjonalnosé [159]. Poniewaz praca
ta nie skupia sie tylko na dyskach SSD, ale takze na pamieci flash oraz PCM, uzycie wy-
zej wymienionych symulatoréw nie jest mozliwe. Celem zaproponowanych eksperymentéw
jak i platformy testowej jest przeprowadzenie testow efektywnosci algorytmow indekso-
wania w jednolitym Ssrodowisku. Oznacza to, ze do symulatora dyskéw SSD nalezatoby
zintegrowa¢ symulator pojedynczej kosci flash ([146]) jak i pamieci PCM ([160], [161],
162)).

Zamiast integracji wielu niekompatybilnych ze sobg narzedzi wybrano rozwiazanie
napisania nowego symulatora. W celu ujednolicenia srodowiska testowego dla wszystkich
pamieci i indeksow, ktore zostang przetestowane w tej pracy, zaimplementowano symula-
tor SIPS. Symulator jest podobny do systemu Amber [163], ktéry précz peryferii dysku
symuluje takze warstwy systemu operacyjnego odpowiedzialnego za przesyt danych po-
miedzy dyskiem a pamiecig RAM oraz buforowanie danych za pomoca komponentu Page
Cache. Rysunek 4.1 przedstawia schemat klas symulatora SIPS. Idac od komponentow
znajdujacych sie¢ najnizej w hierarchii klas mamy MemoryModel, ktory odpowiedzialny
jest za symulacje niskopoziomowego uktadu pamieci. W tym komponencie nie mamy bu-
foréw, wirtualizacji pamieci i innych mechanizméw minimalizujacych zuzycie pamiegci. Na
kosciach pamieci pracuje MemoryController i to on jest odpowiedzialny za wirtualizacje
pamieci oraz rozklad jej zuzycia (ang. wear-leveling). Do tego celu jest uzywany algo-
rytm FTL i jego odpowiednik dla pamieci PCM - PTL [164]. Odpowiada on takze za
podstawowe buforowanie i agregacje zapytan do pamieci. Kontroler zna charakterystyke
pamieci, na ktorej pracuje, wie ze podzielona jest na segmenty, na ktérych musi operowac.
Dzieki temu moze zamieni¢ kilka odczytow z pamieci na tej samej stronie w pojedynczy
odczyt catej strony, a pozostalte operacje przeprowadza¢ na wbudowanym matym buforze
danych. MemoryDisk to komponent symulujacy caty dysk. To w nim znajduje si¢ wigk-
szo3¢ mechanizmoéw, ktére fizycznie umieszczone sg na procesorze wbhudowanym w dyski

HDD, SDD czy PCM.

Kazdy dysk ma swodj wtasny interfejs z plyta gtowna, ktory réwniez trzeba zaim-
plementowac, poniewaz wptywa on na szybko$¢ przesytu danych. Dodatkowo nowoczesne
dyski majg duze bufory RAM pozwalajace ograniczaé fizyczne dostepy do pamieci poprzez
odpowiednie techniki buforowania np. LRU (ang. Last Recently Used), czy MRU (ang.
Most Recently Used). Poniewaz symulator SIPS jest bardzo podobny do systeméw Amber
czy MQSim - jest samodzielnym programem, ktory nie wspotpracuje z zadnym emulato-
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MemoryControllerPCM N <<Interfejs>> + writeLine(addr, bytes);
-~ N +readLine(addr, bytes);
+writeLine(vAddr, bytes); o Reslisca, MemoryController ! v
+ readLine(vAddr, bytes); RESUIAN
8§ -MemoryModel(]
Realizacia _-~| - MappingTable
- + writeBytes(vAddr, bytes)
MemoryControllerFlash - + readBytes(vAddr, bytes)
- + eraseBytes(vAddr, bytes)

+writePage(vAddr, bytes)
+ readPage(vAddr, bytes)
+ eraseBlock(vAddr, bytes)

MemoryDiskSSD

+ write(vAddr, bytes)

+ read(vAddr, byt
HostInterfaceSATA read(vAddr, bytes)

<<Interfejs>>

+ sendBytes(vAddr, bytes) <

+ receiveBytes(vAddr, bytes) MemoryDisk

< Realizacja

MemoryDiskPCM

- MemoryController - MemoryController

Reali P N
st A - Buffer . - Buffer .  Realizacia + write(vAddr, bytes);
S - HostInterface - HostInterface \ + read(vAddr, bytes);
HostlnterfaceNVME - / +write(vAddr, bytes) + write(vAddr, bytes)

<" Realizacja’
7

+ read(vAddr, bytes) + read(vAddr, bytes) Reamq‘a\\

+ sendBytes(vAddr, bytes)

+ receiveBytes(vAddr, bytes) ya
/ BNl MemoryDiskFlash
/ N
/
HostInterfaceDIMM // i\r::rawtde((v\ﬂdddrr,bt;\(t:;)
<<Interfejs>> 4

+ sendBytes(vAddr, bytes)
+ receiveBytes(vAddr, bytes)

FileSystemAPI|

SystemObservability - MemoryDisk

- PageCacheBuufer
- Counters [] + creat(file)
+ generateStatistics() +open(file)

+read(file, offset, bytes)

MemoryRawCounters + write(file, offset, bytes)

+ pegCounter(counter, val) .
+ getCounter(counter) RNUTSTRR <<interfejs>>

ANGl Counters

Realizacja_ . %]

, + pegCounter(counter, val)
- /| +getCounter(counter) <<Interfejs>>

DBIndex

MemoryDiskCounters o J/

/
Realizacja’
/

+ pegCounter(counter, val)

+ getCounter(counter) / - FILE

/ -Record []
+insertRecord(record)
+ deleteRecord|(record)

IndexCounters // +findPoint(key)
4 +findRange(minKey, maxKey)
+ pegCounter(counter, val) +bulkload(Record [])
+getCounter(counter) + updateRecord(key, newRecord)

Rysunek 4.1: Schemat symulatora SIPS

rem lub systemem operacyjnym. Uzytkownik implementujac algorytm indeksowania musi
uzy¢ API systemu plikéw, ktore dostarczane jest przez symulator. Z tego wzgledu zdecydo-
wano, aby sam symulator rozbudowa¢ takze o implementacje indekséw. Zatem SIPS to nie
tylko symulator réznych pamieci, ale takze symulator wielu indekséw baz danych, ktére na
tych pamieciach pracujg. Taki sposob implementacji ma wiele korzysci. Jedna z nich jest
prostota implementacji takiego programu, gdyz nie trzeba integrowac ze sobg wielu progra-
méw poprzez API. Drugg bardzo wazng zaleta jest mozliwo$é implementacji komponentu
SystemObservability, ktory zbiera informacje o interesujacych nasz operacjach jak i kosz-
tach tych operacji. Tabela 4.2 przedstawia najwazniejsze statystyki zbierane przez symula-
tor. W rzeczywistosci jest ich o wiele wiecej, gdyz zbierane sg nie tylko catkowite czasy ope-
racji, ale réwniez ich liczba, éredni czas wykonania oraz czas wykonania kazdej kwerendy.
Dzigki zintegrowaniu modelu pamiegci, kontrolera, dysku oraz samego indeksu w jeden
program, symulator dostarcza nam wszelkie potrzebne informacje do analizy algorytméw.
Wiemy ile czasu nasz algorytm potrzebowal na kazda operacje (dodawanie, usuwanie,
wyszukiwanie) oraz znamy zuzycie pamieci (ang. wearout) a takze wplyw buforowania
danych na to zuzycie (réznice pomiedzy MEMORY_COUNTER_VIRTUAL_-WEAROUT
a MEMORY_COUNTER_PHYSICAL_-WEAROUT).
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Budujac symulator pamieci flash i dysku SSD nalezy wzia¢ pod uwage przynajmniej
najwazniejsze komponenty tych pamieci wplywajace na efektywnos¢ ich pracy [165], [166].
W symulatorze SIPS najpierw zaimplementowano doktadnie pojedyncza ko$¢ pamieci
flash wraz z algorytmami FTL: blokowym i stronicowym wbudowanymi w kontroler tej
pamieci. Algorytm FTL mozna wybraé¢ z puli dostepnych algorytmoéow lub go wylgczyé,
aby zobaczy¢ wplyw jego dziatania na efektywnos$¢ indekséw i zuzycie pamieci. Tabela
4.3 przedstawia charakterystyke wybranych modeli pamieci flash.

Prawdziwe dyski SSD posiadaja kilka kosci flash. Tak wiec implementacja klasy dys-
kow SSD korzysta z klasy implementujacej dziatanie kosci Flash. Symulator SSD automa-
tycznie buforuje operacje wykonywane na dysku za pomocg algorytmu MRU, dzieki czemu
sam przetacza kontroler pamieci flash w tryb sekwencyjny lub punktowy. Poniewaz zalezy
nam na deterministycznym $rodowisku testowym, proces kasujacy stare dane i czyszczacy
strony (ang. garbage collector) zostal zaimplementowany jako funkcja zamiast jako proces
w tle. Oznacza to, ze zawsze trzeba czekaé az proces skonczy swoja prace, jesli zabrakto
nowych stron do zapisu. Dodatkowo symulator posiada funkcje resetowania stanu dysku
do ustawien fabrycznych, dzigki czemu kazdy eksperyment moze zostaé¢ przeprowadzony
od tego samego punktu startowego. Tabela 4.4 przedstawia charakterystyke wybranych
dyskéw SSD. Dwa dyski: Samsung 840 i Toshiba VX500 posiadaja interfejs SATA, charak-
teryzuja sie podobnymi czasami odczytu i zapisu sekwencyjnego oraz duzo wolniejszymi
operacjami losowymi. Dysk Intel DXP4511 posiada interfejs NVMe, ktéry dzieki buforo-
waniu danych w kontrolerze, osigga rewelacyjne predkosci odczytu jak i zapisu dla trybu
sekwencyjnego przy jednocze$nie bardzo wolnym zapisie losowym.

Czes¢ programu odpowiedzialna za symulacje pamieci PCM byta wzorowana na sy-
mulatorze zaproponowanym w [134]. Poniewaz PCM to pamieé¢ bajtowo adresowalna uzy-
wana czesto jako pamie¢ gtéwna, zastosowano te same mechanizmy co w przypadku pa-
mieci RAM. Pamieé¢ podzielona jest na banki, ktérych jest domyslnie 8. Operacje zapisu
jak i odczytu wyréwnane sg do linii pamieci podrecznej procesora, ktéra najczesciej ma
wielko$¢ 64B. Oznacza to, ze zapis 1B, 8B jak i 64B zajmuje tyle samo czasu. Do rozktadu
zuzycia pamieci jak i jej wirtualizacji zastosowano podstawowy algorytm PTL opracowany
w [164]. Dziata podobnie jak stronicowy algorytm FTL. Dzieli pamigé na strony wielkosci
od 2KB do 4KB. Wielko$¢ strony domyslnie ustawiona jest na rozmiar strony RAM, czyli
4KB. Poniewaz pamie¢ zmiennofazowa charakteryzuje sie asymetria pomiedzy czasem za-
pisu i odczytu, kontroler tej pamieci ma wbudowany mechanizm wykrywania faktycznych
zmian i nadpisywania tylko tych bajtéw, ktore réznig sie od danych w kolejce do zapisu.
Tabela 4.5 przedstawia parametry pamieci PCM wzorowane na [167], w ktérym spraw-
dzano szybkos¢ zapisu i odczytu na pierwszej edycji pamieci Intel Optane DC w réznych
trybach pracy.

Kazdy z dyskéw posiada takze interfejs z ptyta gtéwna (w naszym przypadku z sys-
tem plikéw), ktory ze wzgledu na prostote rozwiazania zostal zaimplementowany jako
sekwencyjny. Oznacza to, ze symulator nie wspiera rownolegtych dostepéw do dysku np.
za pomocy interfejsu SATA. Takie uproszczenie zostato wprowadzone bez straty na rzetel-
nosci wynikéw, poniewaz celem jest testowanie efektywnosci indekséw na pojedynczych
tabelach. Nie symulujemy silnika baz danych, ktéry potrafi zrownolegli¢ zapytania do
pamieci w celu ich przyspieszenia. Jako dodatkowy komponent zaimplementowano takze
algorytm buforujacy Page Cache, ktory obecny jest w jadrze systemow operacyjnych.
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Nazwa

Opis

INDEX_COUNTER_INSERT_TIME

Catkowity czas potrzebny
na wstawienie rekordéw
do indeksu

INDEX_COUNTER_DELETE_TIME

Caltkowity czas potrzebny
na usuniecie rekordow
z indeksu

INDEX_COUNTER_PSEARCH_TIME

Calkowity czas potrzebny
na wyszukiwanie punktowe
rekordéw w indeksie

INDEX_COUNTER_RSEARCH_TIME

Catkowity czas potrzebny
na wyszukiwanie zakresowe
rekordow w indeksie

INDEX_COUNTER-TOTAL_TIME

Catkowity czas potrzebny
na wszystkie operacje
wykonywane na indeksie

MEMORY_COUNTER_READ_TIME

Catkowity czas potrzebny
na wszystkie operacje
odczytu danych wykonywane
na modelu pamieci

MEMORY_COUNTER_WRITE_TIME

Calkowity czas potrzebny
na wszystkie operacje
zapisu danych wykonywane
na modelu pamieci

MEMORY_COUNTER_-OVERWRITE_TIME

Catkowity czas potrzebny
na wszystkie operacje
nadpisania danych wykonywane
na modelu pamiegci

MEMORY_COUNTER_TOTAL_TIME

Calkowity czas potrzebny
na wszystkie operacje
wykonywane na
modelu pamieci

MEMORY_COUNTER_VIRTUAL_.-WEAROUT

Catkowita liczba bajtow
zgloszona do zmiany
w warstwie kontrolera
(bajty zmienione wirtualnie
w buforze tez sa liczone)

MEMORY_COUNTER_PHYSICAL_ WEAROUT

Catkowita liczba bajtow
zgltoszona do zmiany
w warstwie modelu pamieci
(bajty zmienione wirtualnie
w buforze sa pomijane)

Tabela 4.2: Najwazniejsze statystyki zbierane przez symulator SIPS
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Pojemnosé Predkosé
Model Strony | Bloku | Odczytu Zapisu | Kasowania
- QSFH;IE%‘;I?OD 9KB | 64KB | 58MB/s | SMB/s | 1MB/s
MT2QF£E§§;E AAA S8KB | IMB | 234MB/s | 23MB/s | 5MB/s
MT29F32G081\éiBCE)BBL83A3WCl 4KB | 512KB | 8IMB/s | 4,5MB/s | 1,IMB/s

Tabela 4.3: Wybrane modele pamieci flash

Pojemnosé Predkosé losowego | Predkosé sekwencyjnego
Model Interfejs | Strony | Bloku | Odczytu Zapisu Odczytu Zapisu
Sar;f(‘;ng SATA | SKB | 512KB | 390MB/s | 182MB/s | 585MB/s | 535MB/s
{%Sg;lé); SATA | 4KB | 256KB | 379MB/s | 267MB/s | 568MB/s | 525MB/s
Intel
bepasiy | NVMe | 4KB | 256KB | 1,2GB/s | 240MB/s | 2GB/s | 147GB/s

Tabela 4.4: Wybrane modele dyskow SSD

Algorytm ten mozna w kazdej chwili wlaczy¢é. Domyslnie jest on wytaczony, poniewaz
wigkszos¢ silnikéw baz danych z niego nie korzysta.

4.2 Zestawy kwerend

Testowe zestawy kwerend wraz ze schematami relacyjnych baz danych TPC-C [137]
oraz TPC-H [138] zostaly wprowadzone, aby przetestowaé algorytmy indeksowania w
warunkach zblizonych do rzeczywistych. W [168] poréwnano i scharakteryzowano oba ze-
stawy kwerend. TPC-C jest klasycznym zestawem, dziatajacym na tabelach sklepowych.
Zmajdziemy tam m.in. tabele klienta, zaméwienie i liste towaréw na magazynie. Schemat
relacji, zaproponowang liczbe relacji i liczbe rekordéw dla kazdej tabeli pokazuje rysunek
4.2. Zestaw ten mocno obciaza dysk [169] za pomoca losowych wyszukiwan po kluczu
oraz wyszukiwan skanujacych cala tabele. TPC-H jest podobny do TPC-C, lecz skupia
sie glownie na wielowagtkowych dostepach do bazy oraz na sprawdzaniu wydajnosci al-
gorytmow laczacych rekordy z kilku tabel (operacja join) [170]. Poniewaz algorytmy i
struktury danych przedstawione w tej pracy skupiaja sie na indeksowaniu tabeli, zestaw
TPC-C zostal wybrany jako gtowny schemat testowania indekséw. Dodatkowo w ekspe-
rymentach zrezygnowano z testowania relacji pomiedzy tabelami. Dostosowano wszystkie
kwerendy tak, aby pracowaty tylko na jednej tabeli. Oprécz tego zredukowano zapytania
SQL do prostych operacji na strukturze danych takich jak: dodawanie nowego rekordu,
usuwanie starego rekordu, wyszukiwanie kolumn po kluczu, skanowanie tabeli w celu

Model Pojemnos¢ strony | Szybkos¢ odczytu | Szybkos$é zapisu
Testowy Model PCM 64B 6,4GB/s 1,6GB/s

Tabela 4.5: Parametry testowego modelu pamieci PCM [167]
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znalezienia wartosci kolumny, ktéra kluczem nie jest oraz aktualizacja wartosci rekordu
jak i klucza rekordu. Taka redukcja nie wptywa znaczaco na rzetelno$é¢ testow, ponie-
waz celem eksperymentow jest zmierzenie efektywnosci obstugi podstawowych operacji
podanych wczesniej na réznych tabelach oraz modelach pamieci a nie efektywnogsci silnika
bazy danych w potaczeniu z indeksem. Zatem operacje taczenia tabel w zapytaniu poprzez
polecenia join, where itd. mozna pomingé.

Sklep 10 Dzielnica
(W) . (W * 10)
Historia
100tys (W * 30tys)+ 1+ 3tys
Magazyn
*
(W * 100tys) Nowe
zamoéwienie
(W * 9tys)+
0-1 1+

Zamowienie
(W * 30tys)+

Linia zamowien
(W * 300tys)+

Przedmiot
(100tys)

5-15

Rysunek 4.2: Schemat bazy danych TPC-C

Tabela 4.6 przedstawia schemat bazy danych TPC-C, zawierajacy liczbe kolumn
sktadajacych si¢ na rekord oraz rozmiar rekordu, czyli sume rozmiaréw wszystkich ko-
lumn. Rozmiar rekordu jest wazny podczas testowania struktur danych opartych o me-
tode zapisania calymi wierszami. Analogicznie liczba kolumn jest gtéwnym czynnikiem
wplywajacym na szybkos$¢ indeksow kolumnowych. Ze wzgledu na oba te czynniki do eks-
perymentéw zostaly wybrane trzy tabele o odmiennej charakterystyce. Tabela Sklep (4.8)
uznawana jest za podstawowsg tabele do testowania. Liczba kolumn 9 jest mediang pod
wzgledem liczby kolumn, a rozmiar rekordu 113B jest bliski i éredniej (177B) i medianie
(90B) rozmiaru wszystkich kolumn. Mozemy zatem uznaé tabele Sklep jako tabele repre-
zentacyjna bazy TPC-C. Kolejne wybrane tabele to Nowe zamdwienie (4.9), ktéra jest
najmniejsza tabela (20B) w bazie danych oraz tabela Klient (4.7), ktéra jest najwieksza,
tabelg w bazie TPC-C (719B).

4.2.1 Podstawowy zestaw kwerend

Operacje na indeksach dzielimy na dwie kategorie: punktowe oraz zakresowe. Ope-
racje punktowe pracuja tylko na pojedynczych danych. Do tych operacji naleza: wstawia-
nie pojedynczego rekordu, usuwanie jednego rekordu oraz wyszukiwanie punktowe (ang.
point search). Na calym zakresie danych operuja komendy wstawiania wielu rekordow
(ang. bulkload) oraz wyszukiwania z zakresu kluczy (ang. range search). Indeks powinien
wspiera¢ wszystkie te operacje niezaleznie od sposobu przechowywania danych (wierszowo
lub kolumnowo). Pierwszy zestaw operacji - operacje punktowe sa zazwyczaj uzywane w
aplikacjach dostepnych dla szerokiego grona uzytkownikéw. Przyktadem jest strona in-
ternetowa sklepu. Za kazdym razem gdy chcemy kupié¢ jakis produkt, system sklepu musi
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sprawdzi¢ dostepno$é¢ jednego wybranego produktu. Taka operacja zrealizowana bedzie
za pomocy kwerendy wyszukiwania punktowego. Pozostajac przy sklepie internetowym,
wtasciciel bedzie dodawal i usuwat pojedyncze produkty wykorzystujac proste API swo-
jego sklepu i bazy danych. Takich przyktadéw mozna podaé¢ wiele. Widzimy zatem, ze
operacje punktowe muszg znalezé¢ sie w zestawie testowych kwerend, poniewaz ich czas
obstugi wptynie na opinie uzytkownikow wielu aplikacji. Tworzac zestaw testowy trzeba
rowniez wzigé¢ pod uwage sposob uzycia bazy danych. Jedni uzytkownicy beda czesciej
wpisywac i usuwac¢ dane, inni odczytywa¢ dane i na nich pracowaé a jeszcze inni zbalan-
suja liczbe zapisow i odczytéw. Z tego powodu powstaly trzy rézne podstawowe zestawy
kwerend: ZP.qpis, £ Podcayt 1 Z Ppalans- W kazdym z zestawéw operacje dzielone sg na X
serii. Liczba serii ustalana jest przez uzytkownika. Domyslnie jest ich 10. W kazdej serii
najpierw wykonywane sg operacje dodawania rekordéw, po nich nastepuja wyszukiwania
po kluczu, a na koncu operacje usuwania rekordow. Zapis do bazy zostal podzielony na
wstawiania i usuwania w relacji 3:1.

1. ZP,qpis - 60% operacji wstawiania pojedynczego rekordu, 20% operacji wyszukiwa-
nia pojedynczego rekordu, z uzyciem klucza, 20% operacji usuwania pojedynczego
rekordu

2. ZPpgeay - 15% operacji wstawiania pojedynczego rekordu, 80% operacji wyszuki-
wania pojedynczego rekordu, z uzyciem klucza, 5% operacji usuwania pojedynczego
rekordu

3. Z Pyalans - 37.5% operacji wstawiania pojedynczego rekordu, 50% operacji wyszuki-
wania pojedynczego rekordu, z uzyciem klucza, 12.5% operacji usuwania pojedyn-
czego rekordu

Podstawowy zestaw kwerend sprawdza si¢ dobrze na gotowych tabelach jak i tabe-
lach pustych, nie zawierajacych zadnych rekordéow. Operacje wyszukiwania pojedynczego
rekordu jak i wstawiania jednego rekordu majg dla wickszosci indeksow te sama ztozonosé
obliczeniowa. Ich czas bedzie réznit sie gtéwnie w zaleznosci od charakterystyki pamieci,
na ktorej testowana jest baza danych. Przyktadowo, na pamieci flash dodawanie rekordu
bedzie znacznie wolniejsze niz wyszukiwanie, poniewaz zapis wymaga kosztowej operacji
usuwania catego bloku.

Tabela Liczba kolumn | Rozmiar rekordu
Sklep 9 113B
Magazyn 17 3228
Przedmiot 5 90B
Dzielnica 11 125B
Klient 21 719B
Historia 8 76B
Nowe zamdwienie 3 20B
Zamowienie 8 47B
Linia zaméwien 10 86B

Tabela 4.6: Baza danych TPC-C
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Nazwa kolumny Rozmiar kolumny Nazwa kolumny | Rozmiar kolummny
C_ID 4B WD 3B
CDID 1B W NAME 108
CWID 8B W_STREET_I 20B
C_FIRST 168 W_STREET.2 20B
C_MIDDLE 2B W CITY 508
C_LAST 16B W STATE B
C_STREET_1 20B W 7P 9B
C_STREET 2 20B W TAX 3B
C.CITY 20B
C_STATE 2B WD 168
C_ZIP 9B Tabela 4.8: Sklep TPC-C
C_PHONE 16B
C_SINCE 16B
C_CREDIT 2B
C_CREDIT_LIM 16B
C_DISCOUNT 8B
C_BALANCE 16B
C_.YTD_PAYMENT 16B Nazwa kolumny | Rozmiar kolumny
C_PAYMENT_CNT 4B NO_O_ID 8B
C_DELIVERY_CNT 4B NO_D_ID 4B
C_DATA 500B NO_W_ID 8B
Tabela 4.7: Klient TPC-C Tabela 4.9: Nowe Zamowienie TPC-C

4.2.2 Rozszerzony zestaw kwerend

Zestaw rozszerzony powstal na podstawie kwerend z TPC-C. Celem tego zestawu
jest symulacja hurtowni danych, w ktérej operacje sa buforowane i wykonywane na wielu
rekordach. W przeciwienstwie do zestawu podstawowego, tutaj uzywaé¢ bedziemy wsta-
wiania wielu danych jednoczesnie (ang. bulkload), jesli taka operacja jest wspierana przez
indeks, a jesli nie, to wstawianie bedzie realizowane klasycznie, jeden po drugim. Wy-
szukiwanie catego zakresu kluczy jest sparametryzowane przez selektywnos$¢ zapytania.
Najczesciej uzywa sie selektywnosci na poziomie od 1% do 5%. Domy€lnie ten parametr
ustawiony jest na 1%. Tak samo jak kwerendy podstawowe, rozszerzony zestaw podzie-
lony jest na serie. W kazdej serii najpierw wykonywane jest dodawanie rekordéw, pdzniej
wyszukiwanie, a na koncu usuwanie rekordéow. Biorac pod uwage charakterystyke wielu
kwerend TPC-C oraz ich redukcje do podstawowych operacji na indeksach tylko na jednej
tabeli, przygotowano az 4 roézne zestawy kwerend.

1. ZR 4 - 100 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 5 rekordow, 10 wyszukiwan
o podanej selektywnosci (domyslnie 1%) oraz usuwanie 5 rekordéw,

2. ZRp - 5 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 100000 rekordow, 5 wyszu-
kiwan o podanej selektywnosci (domyslnie 1%) oraz usuwanie 100000 rekordéw,

3. ZR¢ - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 10000000 rekordow, 20 wy-
szukiwan o podanej selektywnosci (domyslnie 1%) oraz usuwanie 1000000 rekordéw,

4. ZRp - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 1000000 rekordéw, 10 wy-
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szukiwan o podanej selektywnosci (domyslnie 1%) oraz usuwanie 10000 rekordéw.

Rozszerzony zestaw kwerend sprawdza sie o wiele lepiej na tabelach zawierajacych
jakie$ rekordy. Operacje wyszukiwania zalezne sg od selektywnodci. Zatem czas potrzebny
na odczytanie danych jest zalezny proporcjonalnie od wielkosci bazy. W przeciwienstwie
do podstawowego zestawu, zestaw rozszerzony osiaggnie o wiele lepszy czas na pustej ba-
zie, poniewaz wyszukiwania beda mniej kosztowne. Zalecana wielko$¢ bazy danych to 10
milionéw rekorddow.

4.3 Testowanie indeks6w czesciowych

Ciezko jest porownac ze soba algorytmy tworzace indeksy czesciowe takie jak Indeks
Cracking [56] czy tez Adaptive Merging [13]. Sumaryczny czas moze nie wystarczy¢, aby
w pelni dostrzec réznice i charakterystyke algorytmoéow. Oprécz czasu nalezy patrzeé na
ilos¢ pamieci potrzebnej na metadane, amortyzacje kosztow tworzenia indeksu oraz czas
potrzebny na ukonczenie procesu. W [139] pokazano catkiem nowy sposéb na analize pro-
cesu tworzenia czesciowego indeksu. Polega na obserwacji kazdego zapytania przez pewien
okres, dopdki indeks nie zostanie w petni stworzony. Zatem te eksperymenty polegaja na
stworzeniu catego indeksu od podstaw za pomoca tylko kwerend wyszukujacych, ktore
dodaja odczytane rekordy do indeksu. Na podstawie takiej obserwacji mozna doktadniej
oceni¢ algorytm nie tylko biorac pod uwage czas tworzenia indeksu, ale takze parame-
try wazne dla uzytkownika koncowego np. maksymalny i éredni czas obshugi zapytania w
kazdej fazie tworzenia indeksu. Autorzy wyznaczyli 4 takie fazy, ktére mozna wyrézni¢ w
kazdym algorytmie indeksowania.

1. sadzenie (ang. planting) - Pierwsza faza sadzenia polega na inicjalizacji calego
procesu. Poczatkowo trzeba skopiowaé¢ tabele wykonujac przy tym pewne operacje
potrzebne do rozpoczecia procesu. Pierwsze kroki tego typu algorytmow zazwyczaj
potrzebuja wigcej czasu niz prosty skan calej tabeli. Indeks zawiera na tyle mato
elementow, ze prawdopodobienstwo jego uzycia jest niewielki. Dlatego musimy wy-
kona¢ drogie skanowanie oraz doda¢ kilka operacji potrzebnych na powiekszenie in-
deksu. Podsumowujac, pierwsza faza trwa dopéki czas obstugi kwerendy jest wiekszy
niz zwykty, prosty skan tabeli.

2. pielegnacja (ang. nursing) - Druga faza zaczyna si¢, gdy czas jest mniejszy niz
prosty skan, ale nadal wigkszy niz w przypadku uzycia petlnego indeksowania. W tej
fazie zaczynamy korzysta¢ z posortowanych partii danych, jednoczesnie obnizamy
koszty dodatkowych operacji, poniewaz dodajemy coraz mniej danych do indeksu.

3. wzrastanie (ang. growing) - Trzecia faza zaczyna sie, gdy natrafimy na zapytanie,
ktore mozemy obstuzy¢ w minimalnym czasie, czyli takim samym co petny indeks.
W tym okresie indeks jest na tyle duzy, ze prawdopodobienstwo jego przydatnosci
jest wysokie. W prawie kazdej kwerendzie czeSciowo z niego korzystamy, jednak
procz pojedynczych przypadkow nie jesteSmy w stanie doréwnaé¢ wyszukiwaniu w
posortowanym zbiorze danych.

4. zbiory (ang. harvesting) - Ostatnia faza zbior6w zaczyna sie, gdy indeks jest w
peli stworzony, a zatem nie mamy juz czasowych narzutéow na jego tworzenie. Czas
na obstuge zapytania jest taki sam jak przy pelnym indeksie.
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Legenda
Inicjalizacja struktur i procesu

jiez
nieposortowanych czesci tabeli

(1) sadzenie (2) pielegnacja (3) wzrastanie (4) zbiory p————
Indeksie

Rysunek 4.3: Fazy czeSciowego indeksowania

W [171] ustalono, ze powyzsza analiza powinna by¢ przeprowadzona na réznym wzorcu
zapytan. Zazwyczaj uzywa sie wzorca losowego. Minimalny klucz zapytania losowany jest
z rozktadu jednostajnego. A maksymalny klucz zapytania zalezy od selektywnosci. Jest on
ustalany tak, aby podczas kwerendy odpowiednia liczba danych zostata wezytana i zwré-
cona przez silnik baz danych. Zwykle selektywnos$¢ ustawia sie na 1%-5%. W tym wzorcu
prawdopodobienstwo przydatnosci indeksu zalezne jest od liczby danych juz posortowa-
nych. Wzorzec drugi - sekwencyjny jest podobny do ciagu przyczynowo skutkowego. Ma
na celu symulacje sytuacji, w ktorej poprzedni wynik zapytania wptywa na kolejny, np.
raporty miesieczne i korekty tych raportéw. Implementujac wzorzec sekwencyjny wybie-
ramy minimalny klucz z tabeli wybranej do indeksowania. Nastepnie minimalny klucz
zadany przez nastepne kwerendy jest przesuwany o potowe liczby danych wczytanych
w poprzedniej kwerendzie. Liczba danych jest zalezna od selektywnosci tak samo jak w
przypadku wzorca losowego. Zatem w pierwszym zapytaniu wczytamy tylko dane z czesci
nieposortowanej. W kazdej kolejnej potowe danych z nieposortowanego sektora tabeli i
potowe z indeksu. Oczywiscie gdy indeks bedzie gotowy, bedziemy czytali juz tylko z w
pelni stworzonego indeksu. Trzecim wzorem jest wzorzec nowych kluczy. Kazda kwerenda
prosi o dane spoza indeksu. Zatem zaczniemy go wykorzystywa¢ dopiero gdy zostanie w
petni stworzony. Teoretycznie jest to najgorszy przypadek dla algorytméw czesciowego in-
deksowania, poniewaz nie korzystamy z indeksu podczas jego tworzenia. Dobra praktyka
jest przeprowadzenie testow dla wszystkich podanych wyzej wzorcéw, poniewaz rézne ze-
stawy kwerend testuja rozne czesdci algorytmu. Przyjeto sie jednak, ze domyslnie uzywa sie
wzorca losowego, ktory najlepiej symuluje uzycie bazy danych w systemie rozproszonym z
wieloma uzytkownikami, gdzie kwerendy od réznych uzytkownikéw trafiajace do systemu
w tym samym czasie wygladaja na losowe.
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Algorytmy indeksowania na pamieci
fHash

W tym rozdziale oméwimy sposoby indeksowania danych, popularne algorytmy i
struktury danych stuzace do indeksowania na pamieci flash oraz przedstawimy nowy al-
gorytm zaproponowany w [1].

Pamie¢ flash zostata doktadnie oméwiona w rozdziale 3. Przypomnijmy sobie jednak
gtéwne cechy tej pamieci. Flash dzieli sie na dwa rodzaje NOR i NAND. NOR charak-
teryzuje sie bardzo szybkim odczytem, ze wzgledu na potaczenie réwnolegte, ale wolnym
zapisem. Jego pojemnosé jest bardzo ograniczona. Zwykle pojemnosé kosci NOR nie prze-
kracza kilku MB. Jest gtéwnie wykorzystywany do zapisywania kodu oprogramowania
na urzadzeniach wbudowanych. Do przechowywania danych uzywa si¢ pamieci NAND.
Charakteryzuje sie szybszym zapisem i wolniejszym odczytem, ale co wazniejsze posiada
znacznie wieksza pojemnosé siegajaca nawet kilkuset GB.

W tym rozdziale skupimy si¢ wytacznie na pamieci NAND. Pamietajmy, ze pamigé
flash to pamieé¢ blokowa. Podzielona jest na strony o wielkosci 2KB-8KB i na bloki o
wielkosci 64KB - 512KB. Strona jest minimalng jednostka odczytu i zapisu, oznacza to,
ze nawet gdy chcemy wykonaé operacje WE/WY na 100B to musimy wykonaé ja na calej
stronie. Dodatkowo flash posiada pewne ograniczenia zmiany wartosci bitu. Ze wzgledu na
architekture pamieci nie mozna zmieni¢ wartosci bitu z ,0” na ,,1”. Aby nadpisaé¢ strone,
musimy najpierw wykonaé¢ kosztowna operacje kasowania danych (ang. erase) zmienia-
jaca warto$¢ catego bloku na ciag samych ,,1”. Dopiero po operacji kasowania, mozemy
wpisa¢ zadana dana poprzez zmiane ,,1” na ,,0”. Proces ten powoduje ogromng asyme-
trie pomiedzy szybko$cia zapisu i odczytu danych [79]. Nalezy takze pamietaé, ze kazda
komorka pamieci posiada skonczony cykl zycia zapisu. Kazda operacja zapisu jak i kaso-
wania zmniejsza zywotno$¢ pamieci. Zatem algorytm pracujacy na tej pamieci, powinien
nie tylko minimalizowa¢ liczbe zapisow w celu skrécenia czasu wykonywania si¢ operacji,
ale takze powinien minimalizowa¢ liczbe operacji kasowania aby maksymalnie wydtuzy¢
okres zycia pamieci flash.

5.1 Wykorzystywanie pamieci flash w urzadzeniach
wbudowanych

Obecnie komputery osobiste, serwery jak i hurtownie danych nie uzywaja kosci flash.
W zamian za to przechowuja dane na dyskach SDD, ktére sg zbudowane z kosci flash
NAND. Jednak oprocz samych koéci zawieraja wiele dodatkowych elementéw oraz spe-
cjalne oprogramowanie, ktére przyspiesza dziatanie samego dysku. W urzadzeniach wbu-
dowanych, ktore zazwyczaj sa o wiele mniejsze od komputeréw osobistych, nie ma miejsca
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na pelne dyski SSD. Z tego wzgledu w urzadzeniach typu IoT (ang. Internet of Things)
takich jak telefony komdrkowe, inteligentne zegarki, pralki czy chociazby systemy pomia-
rowe do roweréw, uzywa sie pojedynczych kosci flash typu NAND do przechowywania
danych oraz kosci typu NOR do przechowywania oprogramowania.

Urzadzenia wbudowane posiadajag ograniczone moce obliczeniowe, ktore sg dedyko-
wane prawie w catosci do wykonywania gtéwnej funkcji urzadzenia. Oznacza to, ze takie
urzadzenia nie posiadaja juz wolnych zasobow obliczeniowych, aby w tle dziatata jakas
relacyjna baza danych. Zamiast kilku tabel i relacji pomiedzy nimi, dane przechowywane
sa w prostych strukturach danych jak drzewo B+ [19] lub drzewo LSM [172]. Drzewo LSM
jest rzadko wybierane z powodu sporego zuzycia pamieci RAM do przechowywania mapo-
wania struktury wewnetrznej SSTable Map. Operacje na tych danych nie sg wykonywane
za pomocy jezyka SQL jak to jest w przypadku relacyjnych bazach danych posiadaja-
cych silnik bazy i interpreter polecen. Struktura danych wystawia uzytkownikowi proste
API, zazwyczaj sktadajace sie z prostych polecen jak dodanie nowego elementu, wyszuka-
nie elementu po kluczu jak i usuniecie elementu. Wykorzystujac to proste API, aplikacja
dzialajaca na urzadzeniu moze przechowywaé wszystkie potrzebne dane. Gdy jednak taka
architektura nie wystarcza do zbudowania aplikacji, czestym rozwiazaniem jest budowa
zewnetrznego serwera, bardzo wydajnego komputera z szybkimi dyskami SSD. Serwer
ten wykorzystujgc proste API kazdego z urzadzen odbiera dane i wstawia je do relacyj-
nej bazy danych. Dzieki temu uzytkownik koncowy moze pracowaé¢ na zgromadzonych
danych za pomocy jezyka SQL, poniewaz kwerenda zostanie odczytana na serwerze, zin-
terpretowana i wykonana na zgromadzonych wcze$niej danych zapisanych jako relacyjna
baza. Sama struktura danych, jak np. drzewo B+, nie jest wystarczajaca do efektywnego
przechowywania danych na pamieci flash. Pamietamy z rozdzialu 3, Ze bez wirtualizacji
pamieci kos¢ stracitaby zywotnos¢ w ciggu kilku sekund. Z tego wzgledu niezaleznie czy
urzadzenie posiada jaki$ system operacyjny np. Linux czy tez nie, implementowany jest
system wirtualizacji blokéw [89] lub stron pamieci flash [90] w celu wydtuzenia zywotnosci
koéci NAND. Do najpopularniejszy systemoéow wirtualizacji pamieci naleza algorytm FTL
[88], BFTL [173] i UBI [174].

5.2 Flash Aware Tree

W [1] zaproponowaliSmy nowatorska strukture danych do przechowywania rekor-
déw na pamieci flash typu NAND o nazwie FA-Tree. Gtéwnymi cechami nowej struktury
jest praca w trybie relacyjnych baz danych jako indeks zgrupowany, czyli dziatanie jako
struktura danych przechowujaca dowolne rekordy i wystawiajaca proste API. Dodatkowo
zostala zastosowana witasna wirtualizacja pamieci jako efekt uboczny dziatania struktury,
co pozwala na uruchomienie indeksu bez systemu wirtualizacji takiego jak na przyktad
system FTL. FA-Tree posiada szybkie wyszukiwanie, wynikajace z drzewiastego ultoze-
nia danych. Wyszukiwanie to wymaga O (logn) odczytéw z pamieci flash. Dodatkowo w
przeciwienstwie do popularnego drzewa B+, zaproponowany indeks minimalizuje liczbe
zapiséw dzieki leniwej reorganizacji danych. Eksperymenty z uzyciem platformy testowej
SIPS opisanej doktadnie w rozdziale 4 wykazaly 30 krotng przewage nowej struktury
FA-Tree nad zwyklym drzewem B+ oraz okoto 35% przewage nad drzewem LSM.
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5.2.1 Struktura FA-Tree

Nasza nowa struktura FA-Tree sktada sie z kilku pozioméw. Na samej gérze, na po-
ziomie 0 (Lg) mamy bardzo mate drzewo B+ o wielkosci pojedynczego bloku kosci flash.
Poniewaz ten poziom jest bardzo maly, z tatwoscia zmiesci sie¢ do pamieci RAM nawet
na urzadzeniu wbudowanym. Stuzy on do buforowania danych zanim trafia do dalszych
pozioméw (L;, i > 0) zapisanych na kosci flash. Aby uzyskaé strukture drzewa, liscie w
drzewie B+ zawieraja wskazniki do Ly, czyli pierwszego poziomu zapisanego na pamieci
nieulotnej, dodatkowo kazdy kolejny poziom zawiera zbiér wskaznikéw do odpowiednich
stron pamigci poziomu nizej. Dzicki takiej strukturze mozemy w tatwy sposob przejsé po
naszym drzewie od gory do dotu, aby wyszukaé¢ rekord o wskazanym kluczu. Kazdy z
poziomdéw posiada swoja maksymalng pojemnosé wyrazong w liczbie blokéw kosci flash.
Dzieki temu nasza struktura nie marnuje czasu na usuwanie cze$ciowo zapisanego bloku.
Kazda operacja alokacji pamieci odbywa sie poprzez alokacje petnego bloku. W tym mo-
mencie wykonujemy réwniez mapowanie podobne do algorytmu FTL. Mapowanie jest
niezalezne od systemoéw takich jak FTL czy UBI. Oznacza to, ze nasza struktura potrafi
wspotpracowac z tymi systemami jako kolejna warstwa oprogramowania oraz potrafi sama
zapobiega¢ przedwczesnemu zniszczeniu bloku kosci NAND. Aby zminimalizowaé koszty
reorganizacji struktury, podobnie jak drzewa B+ czy LSM wprowadziliémy wspdtczynnik
K. Kazdy kolejny poziom, zawiera K razy wigcej blokéw (|L;+1| = |L;i| - K). Podczas
eksperymentéw zauwazyliSmy, ze wspoétczynnik K powinno dobraé¢ sie¢ odpowiednio do
rodzaju kwerendy. Im wigksze K tym drzewo jest nizsze, czyli koszt wyszukiwania jest
mniejszy, ale koszt reorganizacji jest o wiele wiekszy. Z tego wzgledu albo powinno do-
bieraé¢ sie ten wspotczynnik pod odpowiedni zestaw kwerend, albo powinno ustalaé¢ sie
neutralng wartosc¢. Z przeprowadzonych eksperymentéw wynika, ze neutralne wartosci K
sg z przedziatu < 4;10 >.

W naszej nowej strukturze wyrézniamy 4 rodzaje danych:

1. Normalna dana (ang. normal entry) - jest to zwykly rekord. Zawiera klucz, po
ktorym rekord jest wyszukiwany i wstawiany oraz dowolne dane, ktére uzytkownik
chcial zapisac.

2. Usunieta dana (ang. deleted entry) - aby zminimalizowaé liczbe zapiséw i operacji
usuwania na pamieci flash, wprowadziliSmy leniwy mechanizm usuwania. Zamiast
usuwac rekord natychmiastowo, co doprowadzitoby do reorganizacji drzewa, wsta-
wiamy nowy rekord oznaczony jako dj., o takim samym kluczu jak rekord, ktéry
chcemy usunaé¢. Gdy rekordy podczas nieuniknionej migracji pozioméw w dot spo-
tkajg sie, wowczas sa usuwane ze struktury. Operacja ta doktadnie opisana jest w
kolejnych sekcjach tego rozdziatu.

3. Zewnetrzny wskaznik (ang. external fence) - ten element struktury zawiera dwie
wartosci. Identyfikator strony na ktora wskazuje PID z poziomu nizej oraz wartos¢
pierwszego klucza (czyli najmniejszego) strony na ktéra wskazuje. Podczas operacji
scalania poziomoéw, dla kazdej strony poziomu L;,; tworzony jest nowy wskaznik do
tej strony i umieszczany jest w poziomie nad nim czyli w L;. Dzigki temu struktura
drzewa jest zachowana po kazdej reorganizacji.

4. Wewnetrzny wskaznik (ang. internal fence) - tak samo jak zewnetrzny wskaznik
zawiera 2 wartosci: identyfikator strony na ktora wskazuje PID oraz klucz. Tym
razem nie jest to klucz strony, na ktora wskazuje, ale klucz najmniejszego klucza
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na poziomie, na ktérym znajduje si¢ wewnetrzny wskaznik. Pierwszym elementem
kazdej strony musi posiada¢ wskaznik po reorganizacji poziomow. Jesli strona nie za-
wiera zewnetrznego wskaznika, woéwczas tworzony jest wewnetrzny wskaznik, ktory
wskazuje na te sama strone co poprzedni wskaznik danego poziomu.
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Rysunek 5.1: Przyktadowa struktura FA-Tree
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Rysunek 5.2: FA-Tree, zaraz po scalaniu poziomoéw Lg i Ly

Rysunek 5.1 obrazuje przyktadowy uktad struktury FA-Tree. Na samej gorze mamy
mate drzewo B+, ktore posiada maksymalnie rozmiar jednego bloku. W tym przykta-
dzie jeden blok sktada si¢ z dwéch stron, a kazda ze stron moze pomieéci¢ maksymalnie
4 rekordy. Poziom Lg jest zapisany w RAM, posiada dwa wskazniki do poziomu nizej,
rekord do usuniecia z kluczem 4 oraz zwykty rekord z kluczem o wartosci 16. Poniewaz
na poziomach Ly oraz L; zawsze pierwszym elementem strony jest zewnetrzny wskaz-
nik, struktura nie posiada ani jednego wewnetrznego wskaznika. Jak wida¢, taki uktad
struktury pozwala nam na bardzo szybki odczyt rekordu o podanym kluczu. Zatézmy, ze
chcemy znalezé rekord o kluczu 20. Zaczynajac od poziomu Lg, zawsze szukamy wskaz-
nika (obojetnie czy wewnetrznego czy zewnetrznego) o wartosci najbardziej zblizonej do
wartosci naszego szukanego klucza, ale jednak mniejszej lub réwnej niz nasz klucz. Skoro
szukamy wartosci 20, to takim wskaznikiem na poziomie Ly bedzie 14. Odczytujemy w
takim razie druga strone¢ poziomu L, dostajemy 2 wskazniki 14 i 26. Tym razem rowniez
wybieramy 14 i trafiamy do strony zawierajacej dane 14, 20, 21, 23. Teraz wystarczy juz
tylko odczytac rekord z kluczem 20 i zwroci¢ go uzytkownikowi jako wynik zapytania.

Rysunek 5.2 przedstawia uktad struktury zaraz po scaleniu ze soba poziomoéw Lg i L4
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z przyktadu omawianego na rysunku 5.1. Poniewaz wczesniej na poziomie Lg znajdowat
sie rekord do usunigcia o wartosci 4, ktory czekal na usuniecie prawdziwego rekordu na
poziomie L, podczas scalania tych obydwu pozioméw pominegliSmy oba rekordy i nie
zapisaliémy ich do nowych poziomoéow. Poniewaz poziom Lo nie zmieniat sie, wszystkie
wskazniki zewnetrzne ze starego poziomu L; pozostaty bez zmian. Warto zwrdcié¢ uwage,
ze rekord o kluczu 16 zostal przeniesiony z poziomu Lo do L;. Gdyby$smy go po prostu
przepisali, statby sie pierwszym elementem drugiej strony nowego poziomu L;. Poniewaz
uniemozliwitoby to pdzniejsze wyszukiwanie w drzewie, musieliSmy doda¢ wewnetrzny
wskaznik wskazujacy na te sama strone do ostatni wskaznik na poziomie L; czyli wskaznik
14. Wartos$¢ wskaznika wewnetrznego jest taka sama jak pierwszego normalnego rekordu
na stronie czyli 16.

5.2.2 Procedury indeksu FA-Tree

Wstawianie

Aby zapisa¢ nowy rekord do drzewa FA-Tree, najpierw rekord wstawiany jest do nie-
wielkiego drzewa B+ w pamieci RAM. Dzigki temu nie wykonujemy kosztownych operacji
zapisu na pamieci flash za kazdym razem. Zamiast tego buforujemy wszystkie dane w szyb-
kiej pamieci RAM. Gdy drzewo B+ jest w stanie pomiesci¢ kolejnego rekordu, zrzucany
jest do pamieci flash. Wykonujemy wtedy reorganizacje pozioméw Ly oraz L,. Poniewaz
kazdy z poziomow zawiera ograniczong pojemnos¢, to istnieje prawdopodobienstwo, ze
reorganizacja pozioméw Ly z Ly przepelni poziom L;. Wtedy rekurencyjnie scalamy po-
ziomy Ly z Lo oraz wszystkie kolejne poziomy, gdy zajdzie tak potrzeba, dopdéki poziom
przyjmujacy dane bedzie miat wolne miejsce.

Wyszukiwanie

Struktura FA-Tree wspomaga wyszukiwanie punktowe podanego pojedynczego klu-
cza oraz wyszukiwanie rekordéw z podanego zakresu kluczy. Podczas wyszukiwania punk-
towego przechodzimy drzewo z géry na dot, dopdki nie napotkamy na interesujacy nas
rekord. Poniewaz kazda strona z danego poziomu zawiera przynajmniej jeden wskaznik na
strone ponizej, to mozemy przej$¢ przez drzewo wezytujac tylko jedna strone z kazdego
poziomu. Za kazdym razem idziemy do strony o najwickszym kluczu ze zbioru kluczy
mniejszych niz nasz szukany. Musimy pamieta¢, aby omija¢ rekordy zaznaczone jako Usu-
nieta dana. Poniewaz nowy rekord do usuniecia wstawiony jest zawsze po oryginalnym
rekordzie, bedzie on na poziomie wyzszym niz oryginalny rekord. Zatem gdy napotkamy
na Usunieta dana o szukanym przez nas kluczu, mozemy zakonczy¢ wyszukiwanie i zgtosié¢
uzytkownikowi, ze rekord o podanym kluczu zostat usuniety z drzewa. Bardzo podobnie
przeprowadzamy wyszukiwanie z zakresu kluczy. Naszym kluczem wiodacym bedzie klucz
minimalny z zakresu. To na podstawie jego wartosci bedziemy przechodzi¢ przez drzewo,
doktadnie tak jak przy wyszukiwaniu punktowym. Dodatkowo na kazdym poziomie be-
dziemy wezytywaé rekordy na prawo od odwiedzonego rekordu do momentu, az nie napo-
tkamy na rekord z kluczem wiekszym niz maksymalny klucz szukanego zakresu. Z danymi
do usuniecia postepujemy doktadnie tak samo jak przy wyszukiwaniu punktowym.
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Usuwanie

Usuwanie rekordu o podanym kluczu nie nastepujace natychmiastowo jak to ma
miejsce w drzewach B+. Zamiast tego wstawiamy nowy rekord z kluczem, ktory mamy
usung¢ i ustawiamy typ tego rekordu jako Usunieta dana. Gdy podczas reorganizacji
pozioméw natrafimy na oba rekordy: oryginalny oraz ten do usuniecia, wtedy usuwamy
oba rekordy. Ta operacja realizowana jest jako brak zapisu poszczegolnych rekordow ze
starych zbioréw do nowego zbioru.

Reorganizacja drzewa

Reorganizacja drzewa przeprowadzana jest w przypadku, gdy ktérys z poziomdéw nie
ma wolnego miejsca na kolejne elementy. Wtedy uruchamiamy proces scalania dwoch
poziomow: obecnego i kolejnego pod nim. Jesli nie istnieje poziom nizej, wtedy jest on
tworzony z odpowiednio duza pojemnoscia (K razy wieksza od poprzedniego poziomu).
Poniewaz kazdy poziom jest posortowany, to scalanie pozioméw L; z L;; odbywa sie
tak samo jak scalanie posortowanych list. Tworzymy nowy poziom L;,, zapisujemy tam
za kazdym razem minimum z dwoch scalanych pozioméw i powtarzamy proces, dopoki
oba poziomy nie zostang scalone w jeden. Nastepnie usuwamy stare poziomy L; i L;iq,
tworzymy kolejny poziom wyzej L. i wstawiamy do niego wskazniki na strony z poziomu
nizszego L. ;. Podczas reorganizacji pamietamy, ze jesli poziom L; bedzie zawieral rekord
o tym samym kluczu co rekord na poziomie L;,1, ale z odpowiednim znacznikiem do usu-
niecia, wtedy pomijamy oba rekordy i zadnego z nich nie wpisujemy do nowego poziomu
L;, . Mozliwe, ze podczas tego procesu poziom L), ; réwniez nie bedzie mial wystarcza-
jaco miejsca aby pomiesci¢ wszystkie dane. Wtedy wykonujemy scalanie pozioméw L;  z
L; 5. Proces ten powtarzamy rekurencyjnie do momentu uzyskania poziomu mieszczacego
wszystkie rekordy.

5.2.3 Opis algorytmoéw
Algorytm scalania poziomow

Algorytm scalania poziomoéw 5.1 jest najwazniejszym algorytmem catej struktury.
To wprowadzenie leniwego usuwania jak i buforowania danych pozwolito na minimali-
zacje liczby reorganizacji struktury oraz zapiséw na kosci flash. W momencie gdy dany
poziom jest pelny, wykonuje scalanie z poziomem nizej. Linijki 1-4 sa odpowiedzialne za
przygotowanie struktury do algorytmu. Pamietajmy, ze kazdy poziom sktada sie z okre-
Slonej liczby blokéw, a nie stron tak jak ma to miejsce w przypadku drzew B+ czy LSM.
Dzigki temu podczas tworzenia poziomow mozemy uzy¢ wbudowanego systemy wirtuali-
zacji blokowej pamieci flash. Dodatkowo podczas usuwania starych pozioméw (linie 36 -
37) w pelni wykorzystujemy operacje kasowania, poniewaz nie usuwamy zbednych stron,
ktore nie nalezaty do naszego poziomu, a ktore trzeba bytoby skopiowa¢ w inne miejsce.
Caty proces jest bardzo podobny do scalania posortowanych list. Dlatego algorytm dziata
dopoki oba poziomy nie beda puste (linie 8-35). Poniewaz nizszy poziom L, bedzie usu-
wany i nadpisany nowym poziomem L;, , to wszystkie wskazniki w poziomie L; stang
sie nieaktualne. Dlatego w linii 9 pomijamy wszystkie wskazniki, zaré6wno zewnetrzne jak
i wewnetrzne. Poziom L;, o zostanie bez zmian (chyba ze rekurencyjnie wywotamy algo-
rytm z linii 35), a wiec nie mozemy usunaé¢ wskaznikow zewnetrznych z poziomu L;, ;.
Gdybys$my to zrobili, straciliby$my bezpowrotnie dostep do poziomu ;.. Z kolei wskaz-
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niki wewnetrzne na poziomie L;,; nie sa nam potrzebne. Zostaly stworzone tylko dlatego,
aby speli¢ warunek struktury mowiacy o tym, ze pierwszy rekord na stronie musi by¢
wskaznikiem. Poniewaz zmieni si¢ uktad poziomu L1, ktéry zostanie przepisany do L},
to rowniez zmienig sie wskazniki wewnetrzne. Tak jak wspominaliSsmy, usuwanie elemen-
tow nie odbywa si¢ natychmiastowo. Zamiast tego wstawiany jest rekord o tym samym
kluczu odpowiednio oznaczony jako rekord do usuniecia. Gdy podczas scalania pozio-
méw (linie 12-13) napotkamy na pare takich rekordéw, wéwcezas usuwamy je pomijajac
oba rekordy w algorytmie. Oznacza to, ze zaden z nich nie zostanie wpisany do nowego
poziomu L; ;. Linie 15-22 sa odpowiedzialne za wybdér minimalnego klucza z obu pozio-
moéw oraz przesuniecie wskaznika na kolejny rekord. W przypadku poziomu L; 1, musimy
takze zapamietaé¢ ostatni wskaznik zewnetrzny. Bedzie on potrzebny do stworzenia no-
wego wskaznika wewnetrznego na poziomie L] (linie 29-32). Przed wstawieniem nowego
rekordu do poziomu L7, ; (linia 33), musimy upewnic sie, czy nasza struktura jest prawi-
dlowa. Zatem jesli zamierzamy wstawié¢ rekord do nowej, pustej strony, musimy najpierw

doda¢ wskaznik do tej strony do poziomu L; aby umozliwi¢ dostanie si¢ do poziomu L ;.

5.2.4 Analiza kosztu wstawiania rekordu

W tej sekcji zajmiemy sie analiza algorytmu wstawiania nowego rekordu do drzewa
FA oraz porownamy je do ztozono$ci obliczeniowej dodawania rekordu do drzewa B+.
Nie zajmiemy sie wyszukiwaniem, poniewaz samo wyszukiwanie realizowane jest w obu
przypadkach w podobny sposéb. Wynika to z architektury obu struktur. Kazde drzewo
wymaga odczytu tylko jednej strony na kazdy poziom. Zatem w obu przypadkach koszt
wyszukiwania jest logarytmiczny. Tabela 5.1 przedstawia ztozonos¢ asymptotyczng wy-
szukiwania i wstawiania elementéw dla struktur drzewa FA oraz drzewa B+. Jak wida¢
wszystkie operacje sg logarytmiczne.

Twierdzenie 5.1 Niech T oznacza amortyzowany czas wstawiania elementu do drzewa

FA wynosi, wtedy:
T=0 K 1
= — -logn
Pcap _ K g )
gdzie

K - wspélczynnik pojemnosci 2 poziomow (K = ‘Lf_'ll),

P.op = [%W - liczba rekordow mozliwych do zapisania na stronie
Size

Dowéd. Zanim przejdziemy do pelnej analizy zlozonosci obliczeniowej wstawiania re-
kordéw do struktur FA-Tree, ustalmy pewne oznaczenia

e n - liczba wstawianych danych

e Rg.. - rozmiar rekordu wyrazony w bajtach

e P,.. - rozmiar strony wyrazony w bajtach

e L7 - liczba danych na poziomie i zaraz po skoficzeniu scalania j
o Weost - koszt zapisu pojedynczej strony

o Repst - koszt odczytu pojedynczej strony

o FApeignt - liczba pozioméw drzewa FA

e m,; - liczba wywotan algorytmu scalania po n danych dla poziomu ¢
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Pseudokod 5.1: faLevelMerge(L;, L;y1)

1 if L,y nie istnieje then
2 L Stworz pusty poziom L;,1 z pojemnoscia L;.capacity - K

Stworz pusty poziom L. z pojemnoscia L;.capacity
Stworz pusty poziom L, z pojemnoscig L;.capacity

Niech 7;,1 bedzie pierwszym rekordem z poziomu L;

3
4
5
6 Niech r; bedzie pierwszym rekordem z poziomu L;
7
8 while L; AND L;,1 sq niepuste do

9 Pomin wszystkie zewnetrzne i wewnetrzne wskazniki w L;
// Poziom Lo zostaje, zatem zewnetrzne wskaZzniki réwniez musza pozostaé
10 Pomin wszystkie wewnetrzne wskazniki w L;14
11

// Usun rekordy do usuniecia
12 while r;.type = RECORD_TO_DELETE AND r;,;.type =
RECORD_NORMAL AND r;.key = r;y1.key do

13 L Pomin oba rekordy r; oraz r;

14
// Wez minimum z obu pozioméw
15 if r;.key < r;11.key then

16 recordl oInsert ;= r;
17 | Niech r; bedzie nastepnym rekordem z poziomu L;
18 else
19 recordlolnsert = r; 1
20 if r;11.type = RECORD_EXTERNAL_FENCE then
21 L lastFence := 1;41
22 | Niech 741 bedzie nastepnym rekordem z poziomu Lj4
23
24 if Obecna strona P poziomu Lj, jest pusta then
// Kazda nowa strona musi by¢ wskazywana przez jaki$ wskaznik wyzej
25 external.pid := P
26 external.key := recordTolnsert.key
27 Whpisz external do L
28
// Pierwszy rekord na stronie, musi by¢ wskaznikiem
29 if recordTolnsert.type <> RECORD_EXTERNAL_FENCE then
30 internal.pid := last Fence.pid
31 internal.key := recordlolnsert. key
32 Wpisz internal do L,
33 Whpisz recordTolnsert do poziomu L,
34 if L | nie ma juz wolnego miejsca then

35 | faLevelMerge(L],,, Lito)

36 Zamien stary poziom L; na nowy poziom L
. . . /
37 Zamien stary poziom L;;; na nowy poziom L;

// Poziom L,;; bedzie tworzony na nowo, mozemy pominaé wszystkie wskazniki
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Koszt wyszukiwania Koszt wstawiania
Struktura danych Odczyt Odczyt Zapis
FA-Tree O (logn) O (owfK -log n) O (PWL*K -log n)
B+-Tree O (logn) O (logn) O (logn)

Tabela 5.1: Koszt operacji WE/WY

o NPt - gumaryczna liczba danych do zapisania podczas m; scaleit dla poziomu 4
o Nread _ sumaryczna liczba danych do wezytania podczas m; scalen dla poziomu i

o tinsert - Czas potrzebny na dodanie n element i przeprowadzenie m; scalen dla kazdego
poziomu ¢

Zacznijmy od rzeczy prostych. Wiemy ze wskaznikow wewnetrznych jest maksymalnie
tyle ile stron na danym poziomie.

L;
linternal;| = P ’-‘

P, cap

Analogicznie, wskaznikow zewnetrznych jest doktadnie tyle ile stron na nizszym poziomie.

‘Li+1|—‘

external;| =
eaternal, [ L

Wiemy, ze zaraz po wykonaniu algorytmu scalania nowy poziom wyzszy ma tylko wskaz-
niki zewnetrzne, stad:

L\ | = |external;_| j>0
: |Li] .
o= | i
! Pcap

Sprébujmy oszacowaé koszt zapisu dla poziomu i. Scalanie przepisuje dane z obu pozio-
mow do nowych pozioméw. Zatem, koszt scalania to sumaryczny koszt zapisow danych
dla obu pozioméw zaraz po zakonczeniu scalania.

Nz’wme = Z(’Lifllj + |Lg—1‘)

Jj=1

Wiemy, ze poziom L; | zawiera tylko wskazniki zewnetrzne. Na podstawie ich liczby
mozemy oszacowac ile byto danych ponizej.

|L7| = |external;_1| - Puap

Zatem mamy:
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m;

Niwrite = Z(|externali_1| ) Pcap + |Lg—1|)
j=1
Nzurite == Z(|Lz_1| : Pcap + |LZ—1|)
j=1
Niwrite = Z((l + Pcap) : |Lg—1|)
j=1
Niw'r'ite — (1 + Pcap) . Z ‘Lz—l‘ (51)
j=1

Zatézmy teraz, ze wszystkie rekordy n zostaty scalone do najnizszego poziomu. Musiaty
zatem zostac¢ skopiowane do poziomu L; 1, a pézniej do L; gdy poziom L; | byt pelen.

n=> (|Li_1| — |external]_,|)
j=1
n=> (Liwt| = [L]_1])
j=1
n=m;-|Lia| =Y |L4|
j=1
&1L
n=my;-|L;_1] —Z [
i | Peap
S oLl = (my - |Lica| = n) (5.2)
j=1
Laczac ze soba 5.1 z 5.2 dostajemy:
NPT = (14 Prgp) - (my - |Liza| — n) (5.3)

Sprébujmy przeprowadzi¢ podobne rozumowanie dla liczby odczytéow podczas scalania
obu pozioméw. Aby przeprowadzi¢ scalanie musimy odczyta¢ oba poziomu, majg one tyle
danych ile wpisaliémy po zakoniczeniu poprzedniego scalania, stad:

Npeed =3 (1D + 1L

i=1

Sprébujmy teraz wyrazi¢ N7 za pomoca N". Skorzystajmy z faktu, ze mozemy zato-
zy¢, iz liczba danych na poziomie ¢ po scaleniu j jest rowna sumie 2 poziomdéw utworzonych
po poprzednim scaleniu
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Ll = 1L+ |5

Dzieki temu, mozemy tatwo wyrazié N za pomoca NPTt

m;

Nt = S (L | + L))
j=1
Nerite — SYLIZY + |L7 + | 1)) (5.4)
j=1
Nyead = Nprite N2 LT
j=1
Niread — Niwrite _ n (55)
Pcap

Jak widac¢ odczytujemy mniej danych, poniewaz nie musimy odczytywac nowych wskaz-
nikéw zewnetrznych na poziomie L7_,.

Mozemy teraz oszacowaé czas potrzebny na scalanie wszystkich pozioméw. Zanim to zro-
bimy, warto zna¢ gorne ograniczenie na liczbe scalen. Wiemy, ze scalen byto tyle ile sto-
sunek wszystkich wstawianych danych n do liczby rekordéw, jakie moze pomiesci¢ dany
poziom. Biorac pod uwage, ze nie wszystkie rekordy to dane uzytkownika dostajemy:

< n
m.
v |Li1| — [Li—1] _ _ 1Ll
i—1 Pcap Pcap
P., n
m; < P

Pey — K —1 " |Li4|

Teraz w konicu jesteSmy gotowi aby oszacowaé czas potrzebny na wstawianie wszystkich
elementow n oraz wszystkich reorganizacji pozioméw. Uzyjemy do tego czasy amortyzo-
wanego:

FApeight—1 ;
1 height Rsz‘ze . Niwmte Rsize . N.Tead

t. = —. v
maert n ; ( Wcost Rcost )
FApeight—1
t < Wcost + Rcost . P.. et (ml . |Li71‘ . 1)
insert Wcost ] Rcost size P n
FApeight—1
Wcost + Rcost il Pca
t; < ——— Py — 1 5.6
mert Wcost : Rcost e 2:21 (Pcap -K -1 ) ( )

Wiemy, ze wysoko$¢ trzeba F'Apeign: jest logarytmiczna, uzalezniona od wspétczynnika K
oraz wielkosci drzewa B+ w RAM czyli poziomu L. Wynosi wigc ona:
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Pojemnosé Predkosé
Model Strony | Bloku | Odczytu Zapisu | Kasowania
- QSFH;IE%‘;I?OD 9KB | 64KB | 58MB/s | SMB/s | 1MB/s
MT2QF£E‘£AB AAA S8KB | IMB | 234MB/s | 23MB/s | 5MB/s
MT29F32G081\éiBC1]§BBL83A3WCl 4KB | 512KB | 8IMB/s | 4,5MB/s | 1,IMB/s

Tabela 5.2: Wybrane modele pamieci flash

log; n
0

Mozemy zatem przepisa¢ nieréwnosé 5.6, uzywajac powyzszej nierownosci. Dostajemy:

¢ < Wcost + Rcost K + 1 ) 108;K n
meert Wcost : Rcost pcap -K-1 e ‘LO‘
K
tinsert = O | =——— -1 5.7
=0 town) (5.7)

5.2.5 Eksperymenty

W tej czesci rozdziatu przedstawimy i przeanalizujemy eksperymenty wykonane za
pomoca symulatora SIPS, ktory zostal doktadnie opisany w rozdziale 4. Do ekspery-
mentow wybrano 3 koéci flash typu NAND o odmiennej charakterystyce. Tabela 5.2 za-
wiera szczegdtowe parametry wybranych modeli. Samsung K9F1GO8UOD charakteryzuje
sie bardzo niska pojemnoscia zaréwno strony (2KB) jak i bloku (64KB) oraz stosunkowo
malta predkoscia odcezytu (58MB/s). Micron MT29F32G08CBEDBL83A3WC1 posiada
wieksza pojemnos¢ strony i bloku, odpowiednio 4KB i 512KB. Jednak szybko$¢ usuwania
bloku jest poréwnywalna do kosci Samsunga. Warto zwréci¢ uwage, ze pomimo szybkiego
odezytu na poziomie 81MB/s, ten model pamieci charakteryzuje si¢ bardzo wolnym zapi-
sem réwnym tylko 4,5MB/s. Tak duza asymetria pomiedzy szybkosciami zapisu i odczytu
bardzo czesto wystepuje w kos$ciach flash. Do eksperymentéw wybrano takze kos¢ Micron
MT29F32GO8ABAAA o bardzo dobrych parametrach. Bardzo duza predko$é odczytu i
zapisu to nie jedyne zalety tego modelu. Pomimo tak duzego bloku o wielkosci az 1MB,
predkos¢ kasowania jest az 5 razy wieksza od pozostatych modeli w tym zestawieniu i
wynosi 5MB/s. Eksperymenty zostaly przeprowadzone na dwéch tabelach popularnego
zestawu kwerend TPC-C [137], ktéry zostal doktadnie opisany w rozdziale 4.

Podstawowy zestaw kwerend

Podstawowy zestaw kwerend imituje proste wykorzystanie bazy danych podobne do
wykorzystania zwyktych struktur danych. Takie wzorce kwerend sa bardzo czesto wy-
korzystywane przez uzytkownikéw urzadzen wbudowanych, poniewaz indeks na takim
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Nazwa kolumny | Rozmiar kolumny
W_D 8B
W_NAME 10B
W_STREET_1 20B
W_STREET 2 20B
W_CITY 20B
W_STATE 2B Nazwa kolumny | Rozmiar kolumny
W_ZIP 9B NO_OID 8B
W_TAX 8B NO_D_ID 4B
W_YTD 16B NO_W_ID 8B
Tabela 5.3: Sklep TPC-C Tabela 5.4: Nowe Zamowienie TPC-C

urzadzaniu dziata jako wlasnie pojedyncza instancja struktury danych wystawiajaca pro-
sty interfejs dla uzytkownika i nie ma tam silnika bazy danych. W zestawach wyrdzniamy
trzy operacje: wstawianie, wyszukiwanie i usuwanie. Kazda operacja przeprowadzana jest
na jednym rekordzie. Oznacza to, ze wyszukiwanie nie posiada selektywnos$ci jako para-
metr. Jest to wyszukiwanie punktowe, ktére dla podanego klucza zwraca rekord zapisany
w indeksie lub komunikat btedu, gdy rekord nie zostal znaleziony. Podstawowy zestaw
kwerend posiada trzy wzorce o odmiennej charakterystyce:

1. ZP,apis - 60% operacji wstawiania pojedynczego rekordu, 20% operacji wyszukiwa-
nia pojedynczego rekordu, z uzyciem klucza, 20% operacji usuwania pojedynczego
rekordu

2. ZP,gesyt - 15% operacji wstawiania pojedynczego rekordu, 80% operacji wyszuki-
wania pojedynczego rekordu, z uzyciem klucza, 5% operacji usuwania pojedynczego
rekordu

3. ZPygians - 37.5% operacji wstawiania pojedynczego rekordu, 50% operacji wyszuki-
wania pojedynczego rekordu, z uzyciem klucza, 12.5% operacji usuwania pojedyn-
czego rekordu

W tej serii eksperymentéow wybraliSémy tabele Sklep (5.3) o wielkosci rekordu réw-
nym 113B. Indeksy, ktore wybraliSmy to drzewo B+, drzewo LSM oraz zaproponowany
nowy indeks FA. Warto jednak pamieta¢, ze najpopularniejszym indeksem jest drzewo
B+. Z kolei struktura LSM, ze wzgledu na potrzebe przechowywania danych w pamieci
operacyjnej RAM, nie jest zbyt czesto wykorzystywana w urzadzeniach wbudowanych.
Drzewo FA uzywato bufora w pamieci operacyjnej RAM do przechowywania poziomu Lg
o wielkoSci réwnej pojemnosci bloku flash. Indeks LSM uzywal bufora o tej samej wiel-
kosci réwniez do tymczasowego przechowywania danych zanim one trafiag do poziomu L.
Dodatkowo uzywat bufora o wielkosci 1IMB na SSTableMap. Zestawy kwerend zostaty
wykonane z uzyciem 100 tys. operacji. Tak wigc zestaw Z P, ;s wykona 60 tys. zapiséw,
nastepnie wykona 20 tys. punktowych wyszukiwan pojedynczego rekordu, a na koncu 20
tys. razy usunie losowy rekord z tabeli. Poczatkowy stan tabeli to tabela pusta.

Zanim przejdziemy do poréwnania indeksu FA z indeksami B+ oraz LSM, przyj-
rzymy sie jaki wpltyw na szybko$¢ wykonywania operacji ma gltowny parametr catego
systemu FA czyli parametr K. Parametr ten okresla wspotczynnik pomiedzy nastepuja-
cymi po sobie poziomami. Jesli parametr K jest réwny 5, to kazdy kolejny poziom posiada
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Rysunek 5.3: Czas wykonania 100tys. operacji dla réznych parametrow drzewa FA
Flash: Samsung K9F1G08UOD
Tabela: Sklep (113B)

5 razy wieksza pojemnosé od poprzedniego. Konfiguracja systemu bezposrednio wptywa
wiec bezposrednio na szybko$¢ wykonywania operacji. Z rysunku 5.4 mozemy wywnio-
skowac, ze im wieksze K tym wolniej wstawiamy kolejne elementy do naszego indeksu,
ale samo wyszukiwanie jest szybsze. Dzieje sie tak, poniewaz K bezposrednio wplywa
na wysokos$¢ drzewa. Im wyzsze drzewo tym wiecej poziomdéw musimy przeszukaé aby
znalez¢ rekord dla odpowiedniego klucza. Stad gdy K jest mniejsze, to wysoko$é jest
wieksza, a to wplywa negatywnie na czas wyszukiwania. Podczas wstawiania rekordéow
mamy odwrotng sytuacje. Gdy drzewo jest niskie, czyli posiada kilka duzych poziomow,
pojedyncza reorganizacja trwa dhtuzej. Zauwazmy, ze K nie wplywa na rozmiar bufora
(poziomu Lg). Zatem jesli poziom L, jest duzy, to za kazdym scaleniem Ly z L; musimy
przepisa¢ ogromna liczbe rekordéw a to wydtuza czas wstawiania. Dodatkowo warto za-
uwazy¢, ze parametr K wplywa na topologie drzewa. Podczas eksperymentéw mamy do
wykonania stata liczbe operacji. Moze si¢ wigc zdarzy¢ tak, ze dla jednego utozenia drzewa
przeprowadzimy wiecej reorganizacji niz dla innego utozenia. Stad w Z Pyyans trend ro-
snacy zaczyna si¢ dopiero od K = 10. Poniewaz we wszystkich trzech modelach pamigci,
pomimo odmiennej charakterystyki, otrzymalismy te same wyniki (ten sam trend), to w
pracy zamiesciliSmy tylko wyniki dla Samsung K9F1GO8UOD, ktore opisane sa na ry-
sunku 5.4. Oznacza to, ze wielko$¢ strony, bloku jak i czas zapisu i odczytu nie wpltywa na
zmiane zachowania obserwowang przy zmianie parametru K. Dzigki temu indeks mozna
konfigurowa¢ do przewidywanego zestawu kwerend a nie do modelu pamieci. Gdy w ze-
stawie przewazaja zapisy, warto ustawi¢ K na bardzo male, za$ gdy przewazaja odczyty,
K powinno by¢ do$¢ duze (np. 25). Poniewaz pamieé flash posiada bardzo wolny zapis, to
powinnismy skupié¢ si¢ na optymalizacji tej operacji. Dlatego w kolejnych eksperymentach
ustawiliSmy parametr K na wartos¢ 5.

Tabele 5.5, 5.6, 5.7 przedstawiajg doktadny czas jaki uzyskaly indeksy podczas wy-
konywania zestawu kwerend na odpowiednio kosciach Samsung K9F1G0O8UOD, Micron
MT29F32G08CBEDBL83A3WC1, Micron MT29F32G08ABAAA. Mozemy zaobserwo-

wacl, ze parametry kosci flash, przektadaja sie na czas wykonywania kwerend, ale nie
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Rysunek 5.4: Znormalizowany czas dla 100tys. operacji
Flash: Samsung K9F1G08UOD
Tabela: Sklep (113B)

Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
Z P, qpis 338,86s 34,09s 20,79s
Z Pojeoyt | 94,935 71,7s 35,29s
ZPyoians 216,9s 68,23s 35,98s

Tabela 5.5: Czas wykonania 100tys. operacji
Flash: Samsung K9F1G08U0OD
Tabela: Sklep (113B)

Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
ZP,pis 644,26s 29.61s 23,68
Z Pyicoyt 171,19s 49,01s 37,01s
Z Ppojans | 409,31s 61,03s 46,03s

Tabela 5.6: Czas wykonania 100tys. operacji
Flash: Micron MT29F32GOSCBEDBLS3A3WC1
Tabela: Sklep (113B)

Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
ZP,opis 271,06s 15,76s 12,96s
Z Ppye.yt | 75,545 30,9s 25,31s
ZPyans | 173,39s 19,88s 16,38s

Tabela 5.7: Czas wykonania 100tys. operacji
Flash: Micron MT29F32G0SABAAA
Tabela: Sklep (113B)

Rozdzial 5
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Rysunek 5.5: Znormalizowany czas dla 100tys. operacji
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Tabela: Sklep (113B)
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Rysunek 5.6: Znormalizowany czas dla 100tys. operacji

Flash: Micron MT29F32G0SABAAA
Tabela: Sklep (113B)
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Rozdzial 5
Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
ZP,qpis 301MB 59MB 59MB
Z Pygcoyt 75MB 12MB 12MB
Z Pygions 188MB 32MB 32MB

Tabela 5.8: Zuzycie pamieci po 100tys. operacji

Flash: Samsung K9F1G08UOD
Tabela: Sklep (113B)

Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
Z P, opis 588MB 28MB 28MB
VA 147MB 4MB 4MB
ZPyians | 367TMB 15MB 15MB

Tabela 5.9: Zuzycie pamieci po 100tys. operacji
Flash: Micron MT29F32G08CBEDBLS83A3WC1
Tabela: Sklep (113B)

zmieniaja trendu. Zawsze najwolniejszy byt indeks B+, przed nim prace konczyt LSM,
a zawsze najszybszy okazywal sie indeks FA. Rysunki 5.4, 5.5, 5.6 przedstawiaja wyniki
tych samych eksperymentow co tabele, jednak zamiast wartosci wyrazonej w sekundach,
zawieraja znormalizowany czas do czasu uzyskanego przez indeks FA (indeks FA ma za-
wsze warto$é 1). Dzieki temu mozemy tatwo stwierdzi¢ jak nowe drzewo FA wypadlo na
tle pozostatych struktur danych.

Analizujac te serie eksperymentéw mozemy wywnioskowaé, ze drzewo B+ nie jest
przystosowane do pamieci blokowej o asymetrycznym koszcie zapisu i odezytu. W zesta-
wach Z P, qpis 1 Z Pygians czas wykonania zapytan jest najwolniejszy. Wynika to z faktu, ze
drzewo B+ posiada dobry czas wyszukiwania danych, jednak czas zapisu nowych rekordéw
jest bardzo dhugi. Za kazdym razem, gdy nowy rekord musi zosta¢ wstawiony do wezta w
drzewie, musimy przeorganizowa¢ wezet, a czasami takze wyzsze poziomy. Taka reorgani-
zacja odbywa sie za pomocg kasowania blokéw i ponownego nadpisania danych na stronie.
7 tego wzgledu wstawianie pojedynczych rekordow nie jest dobrym podejsciem gdy korzy-
stamy z tego rodzaju pamieci. Na kosci flash Micron MT29F32G08CBEDBL83A3WCI,
ktora posiada najwolniejszy czas zapisu z naszego zestawienia na poziomie 4,5MB/s
drzewo B+ uzyskato 28 krotnie gorszy czas od indeksu FA. Podobng sytuacje mamy
przy uzyciu najszybszej kosci Micron MT29F32G0SABAAA. W tym przypadku drzewo
B+ wykonalo zestaw kwerend Z P, ;s 17 razy wolniej niz drzewo FA. Struktura LSM jest
dostosowana do blokowych pamieci takich jak dyski HDD, kosci flash i dyski SSD. Mimo
to, wewnetrzna topologia tego indeksu powoduje, ze jest on zoptymalizowany pod katem
wstawiania, usuwania rekordéw jak i wyszukiwania wielu rekordéw jednoczesnie (ang.
range search). W tej serii eksperymentéw do wyszukiwania wykorzystujemy polecenie po-
jedynczego szukania rekordu (ang. point search). Jest ono zaprojektowane efektywnie na
indeksie B4 oraz FA, jednak nie na indeksie LSM. Z tego powodu mimo efektywnego
wstawiania rekordéw, indeks LSM wykonuje zestawy kwerend wolniej od struktury FA na
kazdym modelu flash. Przyktadowo na kosci Micron MT29F32GOSCBEDBL83A3WCI,
zestaw Z P,qpis wykonal o 25% wolniej niz FA, zestaw ZApuans 32% wolniej, a zestaw
Z Poezyt az 35% wolniej.
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Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
ZP,qpis 1161MB 23MB 23MB
Z Pygcoyt 290MB 2MB 2MB
Z Pygions 726MB 13MB 13MB

Tabela 5.10: Zuzycie pamigci po 100tys. operacji
Flash: Micron MT29F32G0SABAAA
Tabela: Sklep (113B)

Oprocz samego czasu wykonania kwerend musimy takze zwréci¢ uwage na wykorzy-
stanie pamieci. Sposob w jaki algorytm pracuje na pamieci przektada sie na zywotnosé
kosci flash. Im indeks przeprowadza mniej zapisow i kasowan, tym wykorzystanie pa-
mieci (ang. wearout) jest mniejsze, a zZywotno$é pamieci jest wieksza. Symulator SIPS
dostarcza nam przyblizone dane na temat wykorzystania kosci flash. Tabele 5.8, 5.9,
5.10 przedstawiaja przyblizong liczbe MB jaka indeksy zapisaty lub nadpisaly na mo-
delach flash: Samsung K9F1G08UOD, Micron MT29F32GOSCBEDBLS3A3WC1, Micron
MT29F32G0SABAAA. Zauwazmy, ze drzewo B+ nadpisuje nawet 123 razy wiecej pamieci
niz drzewa LSM i FA. Wynika to z algorytmu wstawiania. Drzewo B+ dodaje rekordy
pojedynczo, za kazdym razem reorganizujac caty wezet drzewa. Zatem za kazdym razem
trzeba przepisa¢ minimalnie jedng strone na nowo. Drzewa LSM i FA korzystaja z ma-
tego bufora i dzieki algorytmowi scalania pozioméw, dodajg wiele rekordéw jednoczesnie
minimalizujac liczbe zuzytej pamieci. Z tabel mozemy jasno wywnioskowac, ze podobne
topologie i algorytmy dodawania i usuwania rekordéw w indeksach LSM i FA uzyskuja
bardzo zblizone wyniki, nie réznigce sie wiecej niz 1%. Dodatkowo warto zauwazyé, ze im
wieksze bloki i strony, tym wieksza przewage uzyskuje drzewo FA nad B+. Na modelu
Micron MT29F32G08ABAAA, ktéry posiada strone o rozmiarze SKB B+ nadpisuje 123
razy wiecej pamieci niz FA. Jednak na modelu Samsung K9F1G0O8UOD o rozmiarze strony
réwnej tylko 2KB, indeks B+ nadpisat tylko 6 razy wiecej bajtéow od indeksu FA. Wynika
to z faktu, ze indeksy dostosowuja sie do modeléw pamieci. Drzewo B+ posiada rozmiar
wezta taki sam jak rozmiar strony lub bloku (w zaleznosci od ustawieni, w eksperymen-
tach byt to rozmiar strony). Zatem im wieksza strona tym wiecej bajtéw nalezy przepisac
podczas wstawiania rekordu. Sytuacja w indeksach FA i LSM jest odwrotna. Ich topo-
logia wymusza aby bufor (poziom Lg) byt minimalnie wielkosci bloku kosci flash. Zatem
im wigkszy blok, tym wickszy bufor, a to przektada si¢ na mniejszg liczbe reorganizacji
pozioméw, stad na modelu Samsung K9F1G0O8UOD drzewo FA nadpisato 59IMB (Z P, ;s ),
a na modelu Micron MT29F32G0SABAAA tylko 23MB (Z P, pis)-

Rozszerzony zestaw kwerend

Zestaw rozszerzony powstal na podstawie kwerend z TPC-C. Celem tego zestawu
jest symulacja hurtowni danych, w ktérej operacje sa buforowane i wykonywane na wielu
rekordach. W przeciwienstwie do zestawu podstawowego, tutaj uzywac¢ bedziemy wsta-
wiania wielu danych jednoczesnie (ang. bulkload), jesli taka operacja jest wspierana przez
indeks, a jesli nie, to wstawianie bedzie realizowane klasycznie, jeden po drugim. Indeksy
FA jak i LSM posrednio wspieraja operacje bulkload. Indeksy te majg wbhudowany bufor,
zatem operacja dodawania wielu rekordéw jak i pojedynczego przeprowadzana jest do-
ktadnie w ten sam sposob. Jest to ogromna zaleta tych struktur danych. Niestety drzewo
B+ nie wspiera tej operacji, gdy struktura nie jest pusta. Zatem dla indeksu B+ bedziemy
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Rysunek 5.7: Znormalizowany czas
Flash: Samsung K9F1G08UOD
Tabela: Sklep (113B)

uzywaé normalnego wstawiania. W tym zestawie kwerend uzywamy wyszukiwania calego
zakresu rekordéw zamiast punktowego wyszukiwania. Kazde wyszukiwanie ma ustawiong
selektywnos$é na poziomie 1% calej tabeli. Tak wiec zakres kluczy jest tak dobrany, aby
wynikiem zapytania w przyblizeniu byl 1% wszystkich rekordéw. Tak jak w przypadku
kwerend podstawowych, rozszerzony zestaw podzielony jest na serie. W kazdej serii naj-
pierw wykonywane jest dodawanie rekordow, pézniej wyszukiwanie, a na koncu usuwanie
rekordéw. Biorac pod uwage charakterystyke wielu kwerend TPC-C oraz ich redukcje
do podstawowych operacji na indeksach tylko na jednej tabeli, przygotowano az 4 rézne
zestawy kwerend, ktére doktadnie opisano w rozdziale 4.

1. ZR, - 100 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 5 rekordow, 10 wyszukiwan
o podanej selektywnosci 1% oraz usuwanie 5 rekordéw,

2. ZRp - 5 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 100000 rekordow, 5 wyszu-
kiwan o podanej selektywnos$ci 1% oraz usuwanie 100000 rekordéw,

3. ZRc - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 10000000 rekorddéw, 20
wyszukiwan o podanej selektywnos$ci 1% oraz usuwanie 1000000 rekordéw,

4. ZRp - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 1000000 rekordéw, 10 wy-
szukiwan o podanej selektywnosci 1% oraz usuwanie 10000 rekordéw.

Rozszerzony zestaw kwerend sprawdza si¢ o wiele lepiej na tabelach zawierajacych juz
rekordy. Dlatego tez poczatkowo indeksy beda zawiera¢ 10mln rekordow.

Tabele 5.11, 5.12, 5.13 przedstawiaja doktadny czas jaki uzyskaty indeksy pod-
czas wykonywania zestawu rozszerzonego kwerend na odpowiednio kosciach Samsung
K9F1G08UOD, Micron MT29F32G08CBEDBL83A3WC1, Micron MT29F32G0SABAAA.
Latwo mozemy zaobserwowaé, ze na kazdym modelu pamieci, na wszystkich zestawach
kwerend czas wykonania na indeksie LSM oraz FA jest bardzo podobny i rézni sie mniej
niz 1%. Wynika to z kilku rzeczy. Po pierwsze, czas wstawiania i usuwania kolejnych rekor-
dow w obu indeksach jest prawie taki sam, co wynika z podobienstwa topologii obu struk-
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Tabela 5.11: Czas wykonania
Flash: Samsung K9F1G08UOD

Tabela: Sklep (113B)
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Rozdzial 5
Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
ZR, 145s 140s 139s
ZRpgp 2h 186s 186s
ZRc 268h 13,5h 13,5h
ZRp 25,5h 1,2h 1,2h

Tabela 5.12: Czas wykonania
Flash: Micron MT29F32G08CBEDBL83A3WC1
Tabela: Sklep (113B)

Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
ZR,4 51s 49s 49s
ZRp 0,8h 23s 23s
ZRc 112h 2,5h 2,5h
ZRp 10,8h 0,2h 0,2h

Tabela 5.13: Czas wykonania
Flash: Micron MT29F32G0SABAAA
Tabela: Sklep (113B)

tur. Duze réznice w czasie wykonania mozemy zaobserwowaé tylko podczas wyszukiwania
punktowego, ktore przetestowaliémy w zestawie podstawowym. Tutaj mamy wyszukiwa-
nia z calego zakresu. Poniewaz wszystkie trzy wybrane indeksy posiadaja wsparcie dla
tego wyszukiwania, czas na znalezienie pierwszego klucza jest w tej operacji marginalny.
Najwiecej czasu zajmuje odczyt danych utozonych obok siebie. Poniewaz we wszystkich
wybranych przez nas indeksach algorytm postepuje tak samo, to uzyskuje ten sam czas.
Zatem indeksy LSM oraz FA uzyskuja te same czasy podczas operacji wstawiania, usu-
wania i wyszukiwania z zakresu. Z kolei drzewo FA ma duza przewage nad LSM podczas
wyszukiwania punktowego. Dzigki wsparciu wyszukiwania z zakresu, mamy podobne czasy
w zestawie Z R, na wszystkich indeksach B+, LSM, FA. Potwierdza to nasza hipoteze,
ze drzewo B4 ma bardzo dobry czas wyszukiwania i punktowego i catego zakresu, ale,
z drugiej strony, bardzo dlugi czas wstawiania i usuwania na kosciach flash. Wida¢ to
bardzo dobrze poréwnujac ze soba czasy innych zestawow kwerend. Rysunki 5.7, 5.8, 5.9
przedstawiajag wyniki tych samych eksperymentéw co tabele, jednak zamiast absolutnej
warto$ci wyrazonej w sekundach, zawieraja znormalizowany czas do czasu uzyskanego
przez indeks FA (indeks FA ma zawsze wartosé 1). Z nich mozemy wywnioskowaé, ze im
bardziej operacje dodawania nowych i usuwania starych rekordow przewazaja w zestawie
nad wyszukiwaniami, tym drzewo FA osigga lepszy wynik na tle indeksu B+. Przyktadowo
zestaw Z Rp na kosci Micron MT29F32G08ABAAA wykonywat sie przez 0,8h na indeksie
B+, zas przy uzyciu drzewa FA zaledwie 23s, a wiec 123 razy szybciej. Dodatkowo mo-
zemy zauwazy¢, ze im wiekszy rozmiar strony i bloku pamieci flash, tym gorzej radzi sobie
drzewo B+ w stosunku do drzewa FA. Wspominany wczesniej zestaw Z Rp, uruchomiony
na Samsungu K9F1G08UOD (strona 2KB) wykonywat si¢ 24 razy dtuzej na indeksie B+
niz na indeksie FA, podczas gdy na modelach Micron MT29F32G08CBEDBL83A3WC1
(strona 4KB) i Micron MT29F32G0SABAAA (strona 8KB) zestaw ten wykonywatl sie
odpowiednio 37 i 123 razy dluzej.

Oprocz wpltywu wielkosci strony na czas wykonywania sie kwerend, sprawdziliémy
wplyw wielkosci rekordéw. Do tego eksperymentu wybraliSmy model Samsung, poniewaz
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Zestaw | Nowe zaméwienie (20B) | Sklep (113B) | Klient (719B)
ZR, 1,08:1 1,02:1 1,01:1
ZRp 190:1 24:1 8:1
ZRc 95,3:1 14,5:1 6,2:1
ZRp 105,9:1 16,5:1 7,7:1

Tabela 5.14: Stosunek czasu wykonania zestawéw B+Tree do FA-Tree
Flash Samsung K9F1G08UOD

jest to najpopularniejszy model posréd wybranych przez nas kosci flash. Tabela 5.14 po-
kazuje stosunek czasu wykonania sie kwerend na drzewie B+ do drzewa FA. Jak widzimy,
im mniejszy rekord, tym indeks B+ razi sobie gorzej w stosunku do indeksu FA. Wynika to
z tego, ze kazdy zapis do wezta, niezaleznie od jego wielkosci, pochtania tyle samo czasu
ze wzgledu na reorganizacje wezta oraz z faktu, ze nalezy zawsze zapisa¢ caty strone.
Poniewaz drzewo FA buforuje rekordy oraz operuje na calych blokach, to ani wielkosé
bloku, ani wielkos$¢ rekordu nie wplywa negatywnie na czas wykonania sie poszczegdlnych
operacji. To kolejna zaleta jaka warto zauwazyc.

Podsumowujac, indeks FA taczy ze soba zalety drzewa B+ oraz indeksu LSM. Posiada
on efektywne wyszukiwanie punktowe jak i rekordéw z catego zakresu, tak jak drzewo B+.
Dodatkowo przystosowany jest do pamieci blokowych uzyskujac czasy dodawania i usu-
wania rekordéw na poziomie indeksu LSM. Oprocz tego, indeks FA uzywa tylko jednego
matego buforu do przechowywania danych w poziomie Ly. Bufor ten znaczaco przyspiesza
wykonanie kwerend, gdy jego wielkos¢ jest réwna rozmiarowi bloku pamieci flash. W prze-
ciwienstwie do struktury LSM, nie uzywa on dodatkowych buforéw, zatem zuzycie pamieci
RAM przez indeks FA jest minimalne. Warto rowniez dodaé, ze indeks FA ma wbudowane
mapowanie logiczne blokéw, czyli posiada wbhudowany algorytm FTL-blokowy. Zatem wy-
korzystanie indeksu FA na urzadzeniach wbudowanych jest bardzo proste. Nie wymaga on
skomplikowanego systemu operacyjnego czy kilku warstw oprogramowania na poziomie
sterownikéw. Do dziatania wystarcza mu podstawowy sterownik pracujacy z modelami
flash. Szybkos$¢ wykonywania zapytan z prostego interfejsu jest nawet 28 razy szybsza niz
czas uzyskany przez standardowsg strukture danych B+. Dodatkowo samo zuzycie pamieci
jest 21 razy mniejsze, co umozliwia dtuzsza eksploatacje tej pamieci. Ten aspekt w syste-
mach whudowanych jest bardzo istotny, poniewaz wymiana takich urzadzen, czesto jest
klopotliwa (np. wymiana calej infrastruktury sieci LTE). Teoretyczna analiza algorytméw
jak i praktyczne eksperymenty przeprowadzone na symulatorze SIPS jednoznacznie poka-
zalty, ze warto uzywaé nowej struktury FA na urzadzeniach wbudowanych zamiast drzewa
B+ czy struktury LSM.
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Algorytmy indeksowania na dyskach
SSD

W tym rozdziale oméwimy sposoby indeksowania danych, popularne algorytmy i
struktury danych stuzace do indeksowania na dyskach SSD oraz przedstawimy nowe algo-
rytmy indeksowania: indeksowanie wierszowe za pomoca struktury FALSM-Tree [2], in-
deksowanie kolumnowe na indeksie CF-Tree [3] oraz indeksowanie czesciowe realizowane
za pomoca systemu LAM [4]. Ogélna koncepcja kazdego z rodzajéw indeksowania zostata
przedstawiona w rozdziale 2. W tym rozdziale skupimy si¢ na dostosowaniu algorytméw
indeksujacych do sposobu dziatania dyskow SSD.

Charakterystyka dyskow SSD zostala doktadnie oméwiona w rozdziale 3. Przypo-
mnijmy sobie jednak gtéwne cechy tej pamieci. Dyski SSD (ang. Solid State Disk) po-
siadaja kompletnie odmienng charakterystyke od tradycyjnych dyskéow twardych (HDD)
[100], [101]. Nie zawieraja zadnych ruchomych czeéci, a wiec nie trzeba czekaé az gto-
wica dysku przesunie sie na odpowiednie miejsce tak jak w przypadku dyskéw HDD.
Dzieki temu czas odczytu i zapisu jest znacznie szybszy. Zyskaly na popularnosci gtow-
nie ze wzgledu na: szybko rosnaca pojemno$¢ (obecnie kilku terabajtéw), spadek kosztéw
produkcji, dobra odpornos¢ na czynniki fizyczne, maty pobdér mocy oraz duza szybkosé od-
czytu i zapisu. Dyski te sktadajg sie z kilku lub nawet kilkunastu kosci flash typu NAND.
Zatem tak samo jak w przypadku tych pamieci, na dyskach SSD wykonujemy operacje
odczytu i zapisu tylko na pelnych stronach, pamigtajac, ze nadpisanie danych odbywa si¢
za pomocg dlugo trwajacego procesu usuwania danych z blokéw pamieci. W przeciwien-
stwie do zwyktych kosci flash, dyski SSD wykonuja te prace za nas, nie musimy martwic
sie o usuwanie blokéw pamiegci i o przepisywanie danych na inne strony. Ze wzgledu na
wykorzystanie wielu uktadéw pamieci flash, aby w petni wykorzystaé¢ potencjal pamieci,
dysk SSD mapuje strony tak, aby moéc jednoczesnie odczytaé lub zapisa¢ dane na wszy-
stkich kosciach réwnolegle. Gdy uzytkownik, poda wiekszy zakres danych, to kontroler
pamieci przestawia si¢ w tryb sekwencyjny i pracuje znacznie szybciej niz normalnie. Nie-
stety gdy uzytkownik nie zna pelnego zakresu pamieci, dysk SSD moze pracowaé tylko na
pojedynczej kosci flash. Wtedy taki tryb nazywamy losowym i jest on znacznie wolniejszy
od trybu sekwencyjnego. Ze wzgledu na skomplikowana charakterystyke dyskéw SSD oraz
niska przepustowos¢ danych w trybie losowym, algorytmy indeksujace powinny maksy-
malizowa¢ uzycie trybu sekwencyjnego, co znaczaco zmniejsza czas obstugi kwerend.

6.1 Indeksowanie wierszowe
Indeksy wierszowe to najstarsze i najczesciej uzywane struktury danych w bazach

danych. Zaleta tego typu indekséw jest prostota implementacji (o wiele tatwiej stworzy¢
indeks wierszowy niz kolumnowy) oraz szybko$¢ utrzymania porzadku na takim indek-
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sie. Caly rekord zapisany jest w ciagltym obszarze pamiegci. Dodawanie nowego rekordu,
usuwanie starego jak i modyfikacje wykonuja pojedyncze operacje na dysku. Z drugiej
strony taki rodzaj indeksowania posiada kilka wad. Po pierwsze, wierszowe utozenie re-
kordow nie sprzyja kompresji. Dodatkowo, zazwyczaj tabela sktada sie z kilku lub nawet
kilkunastu atrybutéow, a wiekszos¢ kwerend nie potrzebuje ich wszystkich na raz. Mimo
to, ze wzgledu na ulozenie w pamieci, musimy wczytaé caly rekord, niezaleznie od za-
pytania, co niepotrzebnie wydtuza czas trwania kwerendy. Najpopularniejsza struktura
danych wykorzystywana do indeksowania wierszowego jest drzewo B+ [19]. Niestety, ze
wzgledu na odmienng charakterystyke dyskéw SSD od pamieci operacyjnej komputera
RAM i dyskéw HDD, struktura ta nie jest dobrym wyborem. Drzewo B+ osiaga bardzo
kiepska wydajno$¢ na dyskach SSD oraz na pamieci flash [68]. Moglismy to zaobserwowaé
w poprzednim rozdziale 5 po$wieconym indeksowaniu na pamieci flash. Drzewo B+ nie
tylko osiagato gorszy czas obstugi kwerend (nawet 137 razy wolniejszy niz drzewo FA), ale
takze przeprowadzato o wiele wiecej operacji zapisu i usuwania, co powodowato 23 krotne
skrocenie zywotnosci pamieci wzgledem drzewa FA.

7, tych powodéw wiele nowych struktur zostato zaproponowanych. Do najwazniej-
szych nalezg struktury: FD [25], LA [26] oraz LSM [172]. Drzewo FD podzielone jest na
poziomy, a kazdy z poziomdéw jest zbiorem stron dysku SSD. Pamie¢ alokowana jest od
razu na caly poziom, zatem jest to ciggly obszar pamieci. Aby doda¢ rekord do drzewa
FD, najpierw wstawiany jest on do niewielkiego bufora, nastepnie gdy bufor nie moze
pomiesci¢ wiecej danych, rekordy przepisywane sa do pierwszego poziomu. Gdy pierwszy
poziom osiggnal maksymalng liczbe rekordéw, dane przepisywane sa do kolejnego po-
ziomu. Gléwng zaleta tego indeksu jest wykorzystanie sekwencyjnego trybu kontrolera
dysku SSD. Kazdy poziom to ciaggly obszar pamieci. Dodatkowo, gdy przepisujemy dane,
to czynimy to na pelnych poziomach, co oznacza, ze doktadnie znamy obszar pamieci jaki
chcemy wezytac i zapisa¢ ponownie. Dzieki temu dysk SSD moze przetaczy¢ sie na tryb
sekwencyjny.

Indeks LA wprowadzil mechanizm leniwej reorganizacji struktury drzewa. Zamiast
przeprowadzaé wszystkie operacje natychmiastowo, zapisywane sg one do dziennika zda-
rzen. Same rekordy laduja w buforze i oczekuja na dodanie ich do struktury. W sytuacji
gdy dziennik posiada maksymalng liczbe wpiséow, to zaczyna sie procedura aplikowania
operacji do struktury. Takie podejscie ma wiele zalet. Po pierwsze agregacja operacji
moze powodowaé niwelowanie niektérych z nich. Przyktadowo jesli mamy wstawié¢ rekord
i usuna¢ go, nie musimy nic robi¢. Gdy mamy wstawié¢ rekord, a nastepnie znalezé go
za pomocg klucza, mozemy od razu zwrocié¢ rekord uzytkownikowi z bufora. Dodatkowo,
jesli wstawiamy kilka rekordow do tego samego wezta w drzewie, mozemy to zrobi¢ za
pomoca pojedynczego zapisu na dysku SSD. Mechanizm ten niestety posiada rowniez
kilka wad. Najwicksza z nich to mata efektywnos¢ w zréznicowanych zestawach kwerend.
Jesli mamy wstawia¢ rekord, wyszukaé¢ elementy o innym kluczu i usunaé¢ dane o jeszcze
innym kluczu, wéwczas musimy wykonac¢ rozne operacje na odlegtych od siebie miejscach
w drzewie, a wiec agregacja tych operacji nic nie daje. Poniewaz dalej mamy strukture
podobna do drzewa B+, to dysk SSD gléwnie pracuje w trybie losowym (punktowym).
Dodatkowo taki mechanizm wymaga duzo pracy podczas implementacji, aby byt w petni
zabezpieczony na braki w dostawie pradu i inne niespodziewane wylaczenia systemu.

Struktura LSM jest bardzo podobna do drzewa FD. Réwniez indeks podzielony jest
na poziomy, z tym ze poziom nie sktada sie ze zbioru stron dysku SSD (nie posiada wskaz-
nikéw na kazda strone). Poziom to po prostu ciagly obszar pamieci o ustalonej dtugosci.
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Pomiedzy poziomami nie ma zadnych wskaznikéw, a wiec nie da sie przejéé¢ przez indeks
LSM tak jak przez klasyczne drzewo. Zamiast tego podzielono poziom na pewne podzbiory
(ang. SSTable) w taki sposob, ze kazdy taki podzbiér (wezet) jest posortowany. Jego wiha-
snosci takie jak miejsce w pamieci, minimalna i maksymalna wartos¢ klucza sa zapisane
w buforze indeksu LSM i czesto w pamieci operacyjnej komputera RAM, aby mieé¢ do
tych danych szybki dostep. Wstawianie jest praktycznie takie same jak w drzewie FD.
Najpierw wstawiamy rekord do bufora, a gdy bufor nie moze pomiesci¢ wiecej danych,
przepisujemy dane do poziomu nizszego i tak dalej, dopoki nie napotkamy na poziom,
ktéry ma miejsce na wszystkie nowe rekordy. Jedyna réznica jest brak tworzenia wskazni-
kow i zapisywania ich w wyzszym poziomie. Zamiast tego tworzymy wpis z wtasno$ciami
dla kazdego nowego podzbioru danych o ustalonej wielkosci i zapisujemy je do bufora
metadanych. Poniewaz struktura LSM nie jest klasycznym drzewem, nie da sie znalezé
klucza przechodzac od gory na dét, poniewaz nie mamy wskaznikéw na poziomy nizej. Za-
miast tego przeszukujemy wtasnosci zapisanych weztow i wybieramy tylko te, ktére moga
zawieraé szukane klucze. Poniewaz i podczas wstawiania i podczas wyszukiwania znamy z
gory fragmenty pamieci dysku SSD, ktére chcemy odcezytac i zapisac, to uzywajac indeksu
LSM mozemy w petli wykorzysta¢ tryb sekwencyjny kontrolera pamieci. Z tego powodu
struktura LSM jest czesto uzywana nie tylko jako indeks w relacyjnych bazach danych,
ale takze jako indeks systemu plikow, czy zwykta struktura danych przechowujaca dane
jako para klucz i wartosc.

6.2 Struktura LSM

Obecnie bazy danych to czesto rozproszone systemy. Jeden serwer zbiera dane z kilku
lub nawet kilkuset urzadzen, ktére wysylaja prosby o wykonanie kwerend. Chociaz po-
jedynczy uzytkownik bazy, ktory korzysta z urzadzenia podtaczonego do serwera dodaje
tylko kilka rekordéw jednoczesnie, to sumarycznie serwer dostaje w ciggu sekundy tysiace
nowych rekordéw do dodania. Z tego powodu coraz czesciej spotyka sie réznego rodzaju
techniki buforowania danych [175], [176] oraz techniki, ktére dodatkowo maja na celu mini-
malizacje zapisow na dyskéw SSD [177]. Dzieki takiemu buforowaniu, mozemy agregowaé
rekordy, ktére musimy dodac¢ do indeksu w jedna kwerende dodajaca wszystkie nowe dane
jednoczesnie. Do tego stuzy operacja dodawania zbiorczego (ang. bulk loading). Wiele al-
gorytméw zostato zaproponowanych aby zoptymalizowaé operacje dodawania zbiorczego
na indeksach, ktére wspieraja taka operacje [178], [179], [180]. Jednak nie wszystkie in-
deksy wspieraja te procedure, np. drzewo B+ wspiera dodawanie zbiorcze tylko w sytuacji
gdy drzewo jest puste. Indeksy takie jak FD, FA czy LSM wspieraja dodawanie zbiorcze
tylko w niewielkim stopniu. Jest to ich naturalny sposéb dodawania rekordéw, poniewaz
kazdy z wymienionych indekséw posiada niewielki bufor danych. Dopiero gdy bufor jest
pelny to dane dodawane sg do nizszych pozioméw. Takie zbiorcze wstawianie rekordéw
nie jest idealne. Gdy liczba danych jest ogromna, to wstawianie elementow od géry, nawet
z buforowaniem nie jest dobrym pomystem. W [181] zaproponowano nowy algorytm doda-
wania zbiorczego do indeksu LSM. Jednak zamiast na optymalizacji zapisow, skupiono sie
na rownomiernym rozltozeniu danych na wszystkie poziomy, tak aby imitowaé¢ normalne
pojedyncze dodawanie do indeksu.

Ze wzgledu na bardzo szerokie zastosowanie indeksu LSM, wiele optymalizacji tej
struktury zostato zaproponowanych w ostatnich latach. Przeglad najwazniejszych z nich
mozna znalez¢ w [182]. W [183] zaproponowano nowg technike reorganizacji drzewa. Za-
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miast scalaé ze sobg kolejne poziomy, scala sie poziom z poziomem nizszych posiadajacym
najmniej danych. W [184] podzielono rekordy na zbiory kluczy i zbiory wartosci. Oba,
zbiory zapisane sa w osobnych obszarach pamigci. Taki uktad przyspiesza wyszukiwanie
w drzewie, zwicksza efektywnosé kompresji, ale wydtuza czas wstawiania kolejnych rekor-
déw i dodatkowo wymaga algorytmu tgczenia klucza w odpowiedni rekord. Algorytm ten
ze wzgledu na asymetrie kosztéw odcezytywania i zapisania danych nie sprawdza sie do-
brze na dyskach SSD. W [185], [186] zaproponowano techniki optymalizacji indeksu LSM
pod katem dyskow SSD i pamieci flash. Gtoéwnie skupiono sie na alokacji pamieci, ktéra
minimalizuje liczbe uzytych blokéw oraz na kompresji danych wewnatrz bloku, tak aby
moc zapisa¢ wiecej danych i zminimalizowac liczbe operacji odczytu i zapisu. Wiele innych
technik optymalizacji indeksu LSM zostalo zaproponowanych pod katem SSD. W [187]
stworzono mechanizm dostosowywania si¢ wielkosci poziomow do przysztych kwerend na
podstawie analizy poprzednich, dzigki czemu koszt scalania poziomoéw byt nizszy niz w
przypadku klasycznego LSM. W [188] zrezygnowano z sortowania SSTable, czyli podzbio-
row danych, z ktorych sktada sie poziom tego indeksu. Optymalizacja ta nie ma wptywu
na liczbe odezytéw i zapisow podczas scalania pozioméw. Ma niestety negatywny wplyw
na wyszukiwanie zakresowe. Zamiast odczytac tylko potrzebne dane, musimy wczytac caty
wezel, ktory sktada sie czesto z kilku lub nawet kilkunastu stron. Te¢ optymalizacje zasto-
sowano do urzadzen wbudowanych o matym rozmiarze bufora, dzieki czemu sortowanie
zewnetrzne podczas dodawania dziata szybciej, kosztem wolniejszego wyszukiwania. Tech-
niki tej nie powinno sie stosowaé¢ na serwerach, ktore posiadaja duzg moc obliczeniows i
spore zasoby pamieci operacyjnej RAM.

6.3 Flash Aware LSM-Tree

Ze wzgledu na szerokie zastosowanie indeksu LSM oraz brak odpowiedniego algo-
rytmu potrafiacego dostosowaé operacje dodawania zbiorczego do dyskéw SSD, w [2]
zaproponowalismy nowa wersje indeksu LSM nazwana FA-LSM (ang. Flash Aware LSM-
Tree). Struktura ta wprowadza nowy algorytm dodawania catego zbioru rekordéw oraz
zmienia uktad pozioméw. Poziom sktada si¢ z kilku cigglych obszaréw pamieci. Nie jest on
jednak posortowany. Umozliwia to dodanie rekordéw do kazdego poziomu, bez zbednego
wywolywania algorytmu scalania. Oznacza to, ze nie musimy dodawaé¢ nowych rekordow z
gory na dot, tak jak to ma miejsce w przypadku klasycznego LSM. Mozemy zamiast tego
doda¢ zbiér rekordéow do dowolnego poziomu. Eksperymenty na zbiorze kwerend rozsze-
rzonych z uzyciem symulatora SIPS wykazaty 5 krotnie lepszy czas wzgledem zwyklego
LSM oraz 6 krotnie mniejsze wykorzystanie pamieci flash na dysku SSD co przektada sie
na dtuzsze zycie komérek pamieci jak i catego dysku.

6.3.1 Struktura FALSM

Nasza nowa struktura FALSM tak samo jak zwykte LSM sktada sie z kilku poziomdw.
Poziom L jest to bufor nowych danych, ktory znajduje sie w szybkiej pamieci operacyjnej
RAM. Jego wielko$¢ ustalana jest indywidualnie dla kazdego systemu. Zazwyczaj ma on
wielkos¢ 2MB-16MB. Kazdy kolejny poziom L;, ¢ > 0 zapisany juz jest na dysku SSD.
Wielkos¢ poszezegdlnych pozioméw jest zalezna od parametru k, ktory zazwyczaj wynosi
4 — 10. Oznacza to, ze jesli Ly ma wielko$¢ 2MB, k jest rowne 4, to L; ma pojemno$é
8MB, L, 32MB itd. FALSM réwniez nie ma wskaznikéw na poziomy nizej. Kazdy poziom
sktada sie z weztéw (SSTable), czyli ciaglych obszaréw pamieci. Kazdy taki podzbiér
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rekordéw ma pewien poczatkowy adres, wielko$¢, wartos¢ minimalnego i maksymalnego
klucza zapisanego w tym zbiorze rekordéw. Te atrybuty nazywamy wlasnosciami wezta,
a zapisane sa one w dodatkowym buforze, ktory posiada wszystkie niezbedne metadane.
Tym co rézni strukture FALSM od LSM jest wprowadzenie dwdch rodzajow weztow:

o Normalny wezet (ang. Normal SSTable) - cze$¢ poziomu, ktéra tak jak w przypadku
zwyktego LSM jest w petni posortowana. Kazdy taki wezet posiada odpowiedni wpis
o swoich wlasnosciach w buforze. Na danym poziomie sa zakresy kluczy, stworzone
z atrybutéw minimalnej i maksymalnej wartosci klucza, ktére dla kazdego wezta sg
zbiorami rozltacznymi,

» Dopisany wezet (ang. Overflow SSTable) - cze$¢ poziomu, ktéra zostata dopisana
podczas dodawania zbiorczego. Sam wezel jest posortowany. Jednak ze wzgledu na
to, ze czes¢ poziomu zostata dopisana w inny sposéb niz przy reorganizacji drzewa,
wystepowanie dopisanego wezta oznacza, ze poziom nie jest w pelni posortowany.
Kazdy dopisany wezet réwniez posiada wpis w buforze, ktory jest specjalnie ozna-
czony, aby wskazac, ze poziom nie jest juz w pelni posortowany. Podczas reorganiza-
¢ji poziomdéw sortujemy oba poziomy w nowy, w petni posortowany poziom. Zatem
podczas reorganizacji indeksu dopisane wezly zostang przeksztalcone w normalne
wezly, a zakres kluczy moze miec¢ cze$ci wspolne z innymi weztami normalnymi jak
i dopisanymi.

Kazdy z weztéw posiada okreslong wielko$¢, ktora zwykte réwna jest rozmiarowi bu-
fora (Lg). Maksymalna pojemno$¢ normalnego wezta i dopisanego wezla jest taka sama.
Podczas dodawania zbiorczego mozliwe jest zatem stworzenie kilku dopisanych weztéw.
Poniewaz wprowadzenie dopisanego wezla sprawia, ze poziom nie jest posortowany (tylko
wezly sa posortowane wewnetrznie), to wyszukiwanie réwniez musi ulec zmianie. Normal-
nie gdy szukamy klucza, wiemy ze moze on wystepowaé tylko w jednym wezle na danym
poziomie. W strukturze FALSM klucz moze wystepowaé¢ w jednym normalnym wezle i w
kazdym dopisanym wezle danego poziomu. Oczywiscie za wybor weztéw odpowiada bufor
posiadajacy atrybuty weztoéw, a podczas wyszukiwania wybierzemy tylko te, ktére moga
zawiera¢ szukany klucz, na podstawie minimalnego i maksymalnego klucza danego wezta.

Wprowadzenie dopisywania nowych weztéw podczas dodawania zbiorczego drastycz-
nie zmniejszylto liczbe zapiséw na dysku SSD. Przyktadowo, zat6zmy ze poziom Ly moze
pomiesci¢ 10 rekordéw, zas poziom L; 40 rekordéw. Podczas dodawania zbiorczego 10
rekordéw klasyczne LSM najpierw wstawitoby 10 rekordéw jeden po drugim do bufora.
Nastepnie bufor zostatby przepisany do Li, przy czym koszt takiego przepisania to zapis
10 rekordéw na dysk SSD. Potem ponownie wstawiamy 10 nowych danych pojedynczo do
bufora i ponownie scalamy Ly z L. Koszt tego scalania to odczyt 10 rekordéw i zapis 20
rekordéw. Zatem wstawianie 20 danych kosztowato nas tacznie 10 odczytanych rekordéw
i zapis az 30 rekordow. Struktura FALSM dziala inaczej. Wybiera poziom, ktéry jest w
stanie zmiesci¢ wszystkie rekordy, a jesli takiego poziomu nie ma, tworzy nowy. W naszym
przyktadzie poziom L; posiada odpowiednia pojemnos¢ dla 20 rekordéw. Zatem wpisu-
jemy od razu do L; poziomu wszystkie 20 danych. Koszt takiego wstawiania to po prostu
zapis 20 rekordow, co jest znaczacg poprawa w stosunku do klasycznego algorytmu wsta-
wiania do indeksu LSM. Im wiecej poziom moze posiadaé¢ dopisanych weztéw, tym dtuzej
bedzie trwa¢ wyszukiwanie. Z drugiej jednak strony szybciej bedziemy w stanie dodawaé
kolejne elementy. Poniewaz liczba dopisanych weztéw wplywa na szybko$¢ wykonywania
kwerend, wprowadziliSmy parametr T' (6.1) okreslajacy jak duzo nowych danych mozna
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dopisa¢ za jednym razem do obecnego poziomu. Przyktadowo jesli T = 2, to mozemy
za pomocy jednego dodawania zbiorczego dopisaé rekordy o rozmiarze 50% pojemnosci
poziomu. W tej procedurze nie bierzemy pod uwage obecnego stanu poziomu, ale jego
maksymalng pojemno$¢é. Oznacza, to ze wybrany przez algorytm poziom moze nie po-
siada¢ juz miejsca na nowe dane. Wtedy najpierw scalamy wybrany poziom z nizszym
poziomem a nastepnie wpisujemy nowe rekordy do wybranego poziomu.

maksymalnalLiczbaDanych

= (6.1)

liczbaW pisywanychDanych <

Wiedzac jak bedzie wygladal zestaw kwerend mozna odpowiednio skonfigurowaé strukture
FALSM za pomocg parametrow k i T, tak aby dziatata jak najlepiej. Zazwyczaj parametr
k ustawiany jest na wartos$ci pomiedzy 4 a 10, za$ parametr 7" pomiedzy 2 a 5.

N
[e)}
=
o

M Wezet Normalny _|

Rekord do
usuniecia

Zwykty Rekord

Rysunek 6.1: Przyktadowa struktura FA-LSM

Rysunek 6.1 przedstawia przyktadowy uktad struktury FALSM. Zaktadamy, ze k = 2,
T = 2 oraz, ze strona pamieci flash dysku SSD moze pomiesci¢ maksymalnie 4 rekordy. Na
samej gorze mamy poziom Lg, ktory nie jest zapisany na dysku, ale jest przetrzymywany
w szybkiej pamieci RAM. Zawiera tylko jeden rekord o kluczu réwnym 3. Jak widaé z
poziomu Ly nie ma zadnego wskaznika na poziom L;, a wiec nie da si¢ przejs¢ po drzewie
z gory na dot. Poziom L, sktada sie z dwoch weztow. Pierwszy z nich po lewej jest to
wezel normalny, czyli taki ktéry powstat poprzez scalenie poziomu L z poprzednia wersja
poziomu L. Zawiera on wartosci 5, 8 i 9. Drugi wezel to wezet dopisany, stworzony zostat
przez algorytm dodawania zbiorczego. Zawiera on trzy rekordy, z czego dwa sg zwyktymi
rekordami, a rekord z kluczem o wartoéci 10 to rekord do usunigcia. Aby zminimalizowaé

68



Politechnika Wroclawska Rozdziat 6

liczbe zapisow, drzewa takie jak FA, FD czy wtasnie LSM i FALSM zamiast usuwa¢ dane
natychmiastowo, dodaja nowy rekord o wartosci klucza, ktory nalezy usunac. Dzieki temu
usuwanie odraczane jest w czasie. Zwro¢my uwage, ze mimo iz klucze si¢ nie powtarzaja
oraz rekordy sa posortowane wewnatrz weztow, to juz zakres kluczy powstaty z atrybutéw
weztéw nie jest unikatowy (roztaczny). Zakres wezta normalnego to (5;9), a zakres wezta
dopisanego to (2;10). Zatem jesli bedziemy chcieli wyszukiwaé klucz o wartosci 6, musimy
przeszukaé¢ obydwa wezly, poniewaz moga zawiera¢ rekord o wskazanym kluczu.

6.3.2 Procedury indeksu FALSM

Wstawianie

Dodawanie nowego rekordu odbywa sie doktadnie tak samo jak z wykorzystaniem
klasycznego indeksu LSM. Najpierw rekord wstawiany jest do bufora w pamieci RAM.
Dzigki temu nie wykonujemy kosztownych operacji zapisu na dysku za kazdym razem.
Gdy bufor nie bedzie w stanie pomiesci¢ kolejnego rekordu, zrzucany jest na dysk. Wyko-
nujemy wtedy reorganizacje pozioméw Lg oraz L,. Poniewaz kazdy z pozioméw zawiera
ograniczong pojemnosé, to istnieje prawdopodobienstwo, ze reorganizacja poziomow Ly
z Ly przepehi poziom L. W takim przypadku rekurencyjnie scalamy poziomy Li z Lo
oraz wszystkie kolejne poziomy, gdy zajdzie tak potrzeba, dopdki poziom przyjmujacy
dane bedzie miat wolne miejsce.

Wyszukiwanie

Ze wzgledu na obecnos¢ dopisanych weztéw wyszukiwanie wykonujemy inaczej niz
na strukturze LSM. Pamietajmy, ze dla kazdego wezta, czy to normalnego czy to dopisa-
nego mamy wpis w buforze metadanych zawierajacy jego wlasciwosci. Zatem gdy szukamy
klucza, musimy wezyta¢ wszystkie wezty, w ktorych taki klucz moze si¢ znajdowaé. Gdy
poziom nie zawiera zadnego dopisanego wezta, wiemy ze tylko jeden wezel normalny moze
zawiera¢ szukany klucz. Gdy poziom posiada wezly dopisane, nalezy odczytaé¢ wszystkie
wezty na poziomie, ktére wedhug atrybutéw mogg zawieraé¢ szukany klucz. Nalezy réwniez
pamictac, ze jesli napotkamy rekord do usuniecia, nalezy zakonczy¢ procedure wyszuki-
wania i jako wynik zglosi¢ uzytkownikowi brak szukanego rekordu.

Usuwanie

Usuwanie rekordu o podanym kluczu wykonujemy doktadnie tak samo jak na indeksie
LSM. Samo usuwanie nie jest wykonywane natychmiastowo jak to ma miejsce w drzewach
B+. Zamiast tego wstawiamy nowy rekord z kluczem, ktéry mamy usunaé i ustawiamy
typ tego rekordu jako Usunieta dana. Gdy podczas reorganizacji pozioméw natrafimy na
oba rekordy: oryginalny oraz ten do usuniecia, wtedy usuwamy oba rekordy. Ta operacja
realizowana jest jako brak zapisu poszczegdlnych rekordéw ze starych zbioréw do nowego
zbioru.

Scalanie pozioméw

Reorganizacja drzewa przeprowadzana jest w przypadku, gdy ktorys z poziomdéw nie
ma wolnego miejsca na kolejne elementy. Wtedy uruchamiamy proces scalania dwoch
poziomdéw: obecnego i kolejnego pod nim. Jesli nie istnieje poziom nizej, wtedy jest on
tworzony z odpowiednio duza pojemnoscia (k razy wieksza od poprzedniego poziomu).
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W klasycznym drzewie LSM oba poziomy sa posortowane, a zatem scalanie wykonujemy
algorytmem taczenia dwoch posortowanych list. W przypadku struktury FALSM, mamy
podobna sytuacje z ta rdznica, ze poziom moze zawiera¢ wiele posortowanych zbioréw.
Kazdy z takich zbioréw (wezléw) mozemy traktowaé jako posortowana liste. Zatem aby
scali¢ oba poziomy wystarczy uzy¢ algorytmu taczenia wielu list. Realizowane jest to za
pomoca kolejki priorytetowej, czyli struktury kopca. Poczatkowo do kopca dodajemy mi-
nimalny klucz z kazdego wezta z obu poziomoéow. Za kazdym razem wyciggamy z kopca
rekord o minimalnym kluczu i dodajemy kolejny rekord z wezta. Dzieki temu w wyniku
scalania otrzymamy nowy poziom w pelni posortowany. Oznacza to, ze wezly dopisane
potacza sie z innymi weztami dopisanymi jak i normalnymi tworzac poziom zawierajacy
tylko normalne wezty. Podczas reorganizacji pamietamy, ze jesli poziom L; bedzie zawierat
rekord o tym samym kluczu co rekord na poziomie L;,; ale z odpowiednim znacznikiem
do usuniegcia, wtedy pomijamy oba rekordy i zadnego z nich nie wpisujemy do nowego
poziomu L} ,. Mozliwe, ze podczas tego procesu poziom L;, , réwniez nie bedzie mial
wystarczajaco miejsca aby pomiesci¢ wszystkie dane. Wtedy wykonujemy scalanie pozio-
moéw L; , z Lijo. Proces ten powtarzamy rekurencyjnie do momentu uzyskania poziomu
mieszczacego wszystkie rekordy.

Dodawanie zbiorcze

Wprowadzenie algorytmu dodawania zbiorczego jest gtéwna cecha nowego indeksu
FALSM. Aby dodaé¢ wiele rekordéw jednoczesnie zamiast wstawia¢ je do bufora i czekaé
na reorganizacje struktury, indeks FALSM dodaje nowe dane od razu do poziomu, ktéry
ma odpowiednig pojemnos¢. Poczatkowo szukamy poziomu, ktory spetnia warunek 6.1.
Wybieramy poziom o najmniejszym indeksie z tych, ktore spetniaja podany warunek. Jesli
wybrany poziom pomieéci wszystkie nowe rekordy, to tworzymy nowe wezty dopisane i
dodajemy je do poziomu. Tym samym poziom przestaje by¢ posortowany. Zauwazmy, ze
bierzemy pod uwage liczbe danych do dodania oraz maksymalng pojemnos¢ poziomoéw,
a nie ich obecny rozmiar. Zatem wybrany poziom, moze nie posiada¢ juz miejsca na
nowe rekordy. W tym wypadku najpierw przeprowadzamy scalanie wybranego poziomu
z poziomem nastepnym, a dopiero wtedy dodajemy nowe dane do wybranego poziomu.
Poniewaz w tej sytuacji nowy poziom nie zawiera zadnych weztéw, to dopisane wezty
staja sie weztami normalnymi, a wiec wszystkie rekordy sa posortowane. Mozemy tez
mie¢ sytuacje, w ktorej zaden z istniejacych poziomoéw nie spetnia warunku 6.1. Oznacza
to, ze liczba danych do wstawienia jest na tyle duza, ze nie zmiesci sie w istniejacym
drzewie FALSM. Wtedy tworzymy nowe poziomy wypelniajac je w catosci az do momentu
wyczerpania nowych danych.

Rysunek 6.2 przedstawia przyktadowy proces dodawania zbiorczego rekordéw do
struktury FALSM. Na potrzeby przyktadu zaktadamy, ze k = 2, T = 2 oraz ze wezel
sktada sie z jednej strony pamieci flash, a strona dysku moze pomiesci¢ 4 rekordy. Po-
czatkowo mamy jeden rekord w buforze (Lg) o wartosci 3. Pozostale rekordy mieszcza,
si¢ w jednym normalnym wezle na poziomie L;. Gdy wykonujemy wstawianie zbiorcze
dodatkowych trzech elementéw ({2, 6, 10}), to szukamy poziomu, ktéry ma minimalnie
pojemnos¢ 6 (poniewaz T - 3 = 6). Takim poziomem jest L;. Zatem tworzymy wezel
dopisany i dodajemy go do poziomu L;. Od tego momentu kazde wyszukiwanie na tym
poziomie musi dostosowac sie do faktu, iz poziom nie jest w pelni posortowany. Kolejng
kwerenda jest dodanie zbiorcze az 7 nowych rekordéw ({7, 11, 12, 14, 20, 22, 24}).

[b]
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Rysunek 6.2: Przyktad dodawania zbiorczego na strukturze FALSM

Zatem musimy znalez¢ poziom o pojemnos$ci przynajmniej 14. Niestety struktura FALSM
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nie posiada takiego poziomu. Zatem tworzymy nowy, ktoéry bedzie mial pojemnos¢ 16 i
wpisujemy nowe rekordy do tego poziomu. Warto zaznaczy¢, ze wpisujemy nowe elementy
do normalnych weztéw, poniewaz poziom byt pusty. Pozostate poziomy sa bez zmian, po-
niewaz dodawanie elementéw odbyto sie bezposrednio na poziomie L. Ostatnia kwerenda
w tym przyktadzie jest dodanie trzech kolejnych rekordéw ({1, 4, 13}). Szukamy wiec po-
ziomu z pojemnoscia przynajmniej 6. Takim poziomem jest L;. Jednak obecnie nie jest
w stanie pomiesci¢ az tylu danych. Zatem zanim dodamy do niego nowe elementy, mu-
simy przeprowadzi¢ reorganizacja struktury. Scalamy ze soba L, z L. W wyniku tego
powstaje nowy poziom L), ktéry zawiera wszystkie rekordy ze starych pozioméw L i
Ls. Podczas tego scalania odbyta sie catkowita reorganizacja poziomu Lo, w L}. Nowy
poziom, zawsze jest posortowany i sktada sie tylko z normalnych weztéw, ktore zawieraja
rekordy z pozioméw Ly oraz Lo. Oznacza to, ze podczas reorganizacji przeksztalciliSmy
wszystkie dopisane wezly z obu pozioméw w wezty normalne dzigki ponownemu sorto-
waniu rekordow. Ostatnim etapem reorganizacji jest stworzenie nowego pustego poziomu
L. Poniewaz jego pojemno$¢ maksymalna jest doktadnie taka sama jak starego poziomu
Ly, wiemy ze nie musimy ponownie szuka¢ poziomu dla nowych rekordéw. Wstawiamy
zatem elementy {1, 4, 13} do nowego poziomu L] jako wezet normalny, poniewaz podczas
wstawiania poziom byt pusty.
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6.3.3 Algorytm dodawanie zbiorczego

Pseudokod 6.1: falsmBulkloading(Entry entriesTolnsert)

1

Niech height bedzie wysokoscig drzewa FA-LSM

2 Niech numEntries bedzie rozmiarem zbioru wejéciowego danych entriesTolnsert

10
11

12

13
14

15

16

17
18
19
20
21

22
23
24
25
26
27

Niech max Entryli] bedzie maksymalna liczba danych jaka moze pomiesci¢
poziom ¢

Niech maxEntryInBuf fer bedzie maksymalng liczba danych jaka moze
pomiesci¢ bufor (L)

// Jesli bulkload sie nie oplaca, dodaj dane do bufora

if numEntries < maxEntryInBuf fer then
addToBuffer(entriesTolnsert)

L return

// ZmnajdZ odpowiednio duzy poziom, uwzgledniajac parametr T
vl =1
while [vl <= height do

if numFEntries < [%ﬁy[l”” then

addToLevel(entriesTolnsert, lvl)
return

vl =1l + 1

// Poziom nie zostal znaleziony, musimy stworzyé nowe poziomy i wpisa¢ tam dane
pos (=0

while numFEntries > 0 do

createLevel(lvl)

n := min(mazEntry[lvl], numEntries)

// Dodaj obecny podzbiér danych entriesTolnsert do poziomu, wypelniajac go w calosci
Entry entriesToLoad| | := truncate EntrySet(entriesTolnsert, pos,n)
addToLevel(entriesToLoad, lvl)

numEntries := numEntries - n
poS 1= pos + n
lwl:=lvl + 1

W tej sekcji doktadnie omoéwimy nowy algorytm dodawanie zbiorczego do indeksu

FALSM. Ze wzgledu na do$é¢ duzy poziom skomplikowania, pseudokod zostat podzielony
na 2 czedci: funkcje falsmBulkloading 6.1, ktora jest gtdwna funkcja interfejsu struktury
oraz funkcje addToLevel 6.2, ktora jest funkcja pomocniczg odpowiedzialng za dodanie
nowych elementéw do wybranego poziomu.

Zacznijmy od omoéwienia funkeji gtownej. Funkcja falsm Bulkloading przyjmuje zbior

nowych rekordéw jako argument wejsciowy, w zaleznosci od jego rozmiaru, mozemy pod-
ja¢ decyzje o wykonaniu klasycznego dodawania rekordéw do bufora. Linie 6-8 sa za to
odpowiedzialne. Gdy liczba danych jest mniejsza niz rozmiar bufora, to oznacza, ze jest
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Pseudokod 6.2: addToLevel(Entry entriesTolnsert, int 1vl)

1 Niech numEntries bedzie rozmiarem zbioru wejsciowego danych entriesTolnsert

2 Niech max Entry[i] bedzie maksymalna liczba danych jaka moze pomiesci¢
poziom ¢

Niech numEntryli] bedzie obecng liczba danych na poziomie i

W

// Poziom nie pomiesdci wiecej danych, musimy wykonaé scalanie pozioméw
if numEntry(lvl] + numEntriesTolnsert > maxEntry[lvl] then
6 Entry entriesToMerge[]:= getEntries({vl)

// Poziom nizej istnieje, wezytaj zatem dane z poziomu lvl + 1
if exists lvl 4+ 1 then

Entry entries[]:= getEntries(lvl + 1)
entriesT'oMerge:= entriesToMerge U entries

(S}

10 removeEntries(lvl + 1)
11 removeLevel (vl + 1)
12

// Dane zostaly wezytane, nawet jesli poziom istnial, zostal on usuniety
13 createLevel(lvl + 1)

14 | Entry sortedEntries||:= sortEntries(entriesToMerge)

15
// Wykonaj rekurencyjnie dodanie danych do pustego poziomu lvl + 1
16 addToLevel(sorted Entries, lvl + 1)

17
// Jesli poziom jest pusty, mozemy stworzy¢ normalne wezly, w przeciwnym wypadku
tworzymy wezly dopisane
18 if isEmpty(lvl) then
19 NormalSSTable tab|| := createNormalSSTables(lvl)
20 addToSSTables(tab, entriesTolnsert)

21 else

22 Over flowSSTable tab]] := createOver flowSSTables(lvl)
23 addToSSTables(tab, entriesTolnsert)

ich tak mato, ze nie powinnismy tworzy¢ dla tych danych wezta dopisanego, ktory zo-
stanie dodany do jakiego$ poziomu. Spowodowatoby to zbyt duza liczbe takich weztéw,
zatem spowolnitoby to znaczaco algorytm wyszukiwania danych za pomoca klucza. Gdy
danych jest wiecej niz rozmiar bufora, musimy znalez¢ odpowiedni poziom, ktory nie tylko
posiada odpowiednio duza pojemnos¢, ale takze spetnia warunek 6.1 okreslony przez pa-
rametr T (linie 10-15). Gdy taki poziom znajdziemy (linie 12-14), to mozemy wykonaé
funkcje addToLevel i zakonczy¢ algorytm dodawania zbiorczego. Istnieje jednak sytuacja,
w ktorej indeks FALSM nie posiada odpowiedniego poziomu. Wéwezas taki poziom (lub
wiele pozioméw) nalezy stworzy¢ (linia 19), dodaé¢ go do struktury FALSM, a nastepnie
wpisa¢ do nich maksymalna liczbe nowych rekordéw (linie 22 i 23).

Funkcja addToLevel stuzy do dodawania elementéw do wybranego poziomu. Jako
argumenty wejsciowe przyjmuje wtasnie zbior rekordéw do dodania oraz numer poziomu,
do ktorego nalezy dodac ten zbior. Mozliwe, ze dodane warto$ci nie zmieszczg si¢ w wybra-
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nych poziomie (linie 5-11). Wtedy musimy wykonaé scalanie pozioméw, a wiec wezytacé
wszystkie elementy poziomu [vl oraz poziomu lvl + 1, jesli taki istnieje (7-11). Gdy w
buforze znajduja sie wszystkie elementy, tworzymy nowy poziom (linia 13), sortujemy
otrzymane rekordy (linia 14), a nastepnie dodajemy je do nowego poziomu za pomoca tej
samej funkcji (rekurencyjnie wotamy funkcje addToLevel w linii 16). Nastepnie, niezalez-
nie od tego, czy musieliSmy przeprowadzi¢ reorganizacje czy nie, mozemy zapisaé zbior
nowych rekordéw do wybranego poziomu. Jesli wybrany poziom jest pusty, mozemy stwo-
rzy¢ normalne wezlty i dodaé je do poziomu (18-20). W przeciwnym przypadku, musimy
stworzy¢ wezty dopisane i zapisa¢ je na koricu obecnego poziomu (linie 21-23).

6.3.4 Eksperymenty

Pojemnosé Predko$é losowego | Predkos¢ sekwencyjnego
Model Interfejs | Strony | Bloku | Odczytu Zapisu Odczytu Zapisu
Sa?jgng SATA | S8KB | 512KB | 390MB/s | 182MB/s | 585MB/s | 535MB/s
E’;};ﬁ SATA | 4KB | 256KB | 379MB/s | 267MB/s | 568MB/s | 525MB/s
Intel
DCP4511 NVMe 4KB | 256KB | 1,2GB/s | 240MB/s | 2GB/s 1.47GB/s

Tabela 6.1: Wybrane modele dyskéw SSD

W tej czedci rozdziatu przedstawimy i przeanalizujemy eksperymenty wykonane za
pomoca symulatora SIPS, ktéry zostal doktadnie opisany w rozdziale 4. Do eksperymen-
tow wybrano trzy dyski SSD o odmiennej charakterystyce. Tabela 6.1 zawiera szczegdtowe
parametry wybranych modeli. Samsung 840 charakteryzuje sie bardzo duza pojemnoscia
strony oraz bloku, odpowiednio 8KB i 512KB. Standardowo pojemno$¢ strony to 4KB i
taka wtasnie posiadaja modele Toshiba i Intel. Wybrany model Samsunga posiada bar-
dzo szybki odczyt i zapis sekwencyjny, zblizony do maksymalnej teoretycznej predkosci
interfejsu SATA 3 (750MB/s), ktora ze wzgledu na dodatkowe dane i bity kontrolne
wynosi w praktyce 590MB/s. Mimo bardzo dobrej predkosci sekwencyjnej, to szybkosé
zapisu losowego jest bardzo wolna na poziomie 182MB/s. Kolejnym wybranym dyskiem
jest model Toshiba VX500. Jest to standardowy model dysku SSD z interfejsem SATA 3.
Predkosci sekwencyjne zblizone sa do modelu Samsunga, jednak Toshiba posiada o wiele
wieksza predkosé losowego zapisu (267MB/s). Najlepszym dyskiem w tym zestawieniu
jest Intel DCP 4511. Ten model charakteryzuje sie ogromng predkoscig sekwencyjnych
operacji (ponad 1GB/s) oraz bardzo szybkim odczytem losowym (1,2GB/s). Najwieksza,
wada tego modelu jest bardzo wolny zapis losowy na poziomie tylko 240MB/s. Wiekszo$¢
eksperymentéw zostata przeprowadzona na modelu Samsung 840 poniewaz jest to obecnie
najpopularniejszy dysk SSD z interfejsem SATA 3. Eksperymenty zostaty przeprowadzone
na trzech charakterystycznych tabelach (Sklep, Nowe zaméwienie i Klient) popularnego
zestawu kwerend TPC-C [137], ktéry zostal doktadnie opisany w rozdziale 4.

Parametr T

Najwazniejszym parametrem indeksu FALSM jest parametr T', ktéry jest kluczowym
czynnikiem wyboru poziomu podczas procedury dodawania zbiorczego nowych elementéw
do indeksu. W tej czedci eksperymentéw zajmiemy sie doktadnie obserwacja oraz analizg
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wplywu parametru 7' na szybko$¢ wykonywania sie kwerend. Symulator SIPS nie tylko
mierzy sumaryczny czas wykonania kwerendy, ale takze potrafi zmierzy¢ doktadnie ile
czasu indeks poswiecit na poszczegdlne operacje takie jak wyszukiwanie rekordow czy ich
dodawanie. Skorzystamy z tego, aby lepiej zrozumie¢ wptyw T na indeks FALSM. Na-
sza nowa struktura gtéwnie r6zni si¢ od klasycznego LSM wsparciem operacji dodawania
zbiorczego. Samo dodawanie pojedynczych rekordow wykonywane jest doktadnie tak samo
na obu indeksach. Z tego powodu zrezygnowaliSmy z przeprowadzania eksperymentéw z
uzyciem podstawowego zestawu kwerend. W zamian za to, na potrzeby naszych obserwa-
¢ji, stworzyliSmy cztery nowe zestawy, w ktérych uzywamy tylko dodawania zbiorczego i
wyszukiwania zakresu kluczy o selektywnosci 1%.

e T4 - Wstawiamy 10mln rekordéw za pomoca kolejnych zbioréw o losowym rozmiarze

z przedziatu 50tys. do 100tys. Po kazdej procedurze wstawiania przeprowadzamy 20
wyszukiwan elementéw z losowego zakresu o selektywnosci 1%. Zestaw kwerend jest
wywolywany dopoki wszystkie 10mln rekordéw nie zostanie dodane do indeksu.

T - Wstawiamy 10mln rekordéw za pomocs kolejnych zbioréw o losowym rozmiarze
z przedziatu 50tys. do 100tys. Po kazdej procedurze wstawiania przeprowadzamy 40
wyszukiwan elementéw z losowego zakresu o selektywnosci 1%. Zestaw kwerend jest
wywolywany dopoki wszystkie 10mln rekordéw nie zostanie dodane do indeksu.

Te - Wstawiamy 10mln rekordéw za pomocg kolejnych zbioréow o losowym rozmiarze
z przedziatu 50tys. do 100tys. Po kazdej procedurze wstawiania przeprowadzamy
100 wyszukiwan elementéw z losowego zakresu o selektywnosci 1%. Zestaw kwerend
jest wywolywany dopéki wszystkie 10mln rekordéw nie zostanie dodane do indeksu.

Tp - Wstawiamy 10mln rekordéw za pomoca kolejnych zbioréow o losowym rozmiarze
z przedziatu 50tys. do 100tys. Po kazdej procedurze wstawiania przeprowadzamy
250 wyszukiwan elementéw z losowego zakresu o selektywnosci 1%. Zestaw kwerend
jest wywotywany dopodki wszystkie 10mln rekordéw nie zostanie dodane do indeksu.

Czas wstawiania -+ Catkowity czas
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Rysunek 6.3: Czas wykonania zestawu kwerend T’y
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113B)
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Rysunek 6.4: Czas wykonania zestawu kwerend T
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113B)

Rysunki: 6.3, 6.4, 6.5, 6.6 przedstawiaja wyniki uzyskane na dysku Samsung 840
dla zestawow odpowiednio T4, T, Te, Tp przeprowadzonych na tabeli TPC-C Sklep o
rozmiarze 113B.
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Rysunek 6.5: Czas wykonania zestawu kwerend T
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113B)
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Czas wstawiania 3 Catkowity czas
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Rysunek 6.6: Czas wykonania zestawu kwerend T
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113B)
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Rysunek 6.7: Czas wykonania zestawu kwerend Tg
Dysk: Samsung 840
Tabela: Nowe zaméwienie (20B)

Pierwsza obserwacja jest malejacy czas dodawania rekordéw oraz rosnacy czas wyszu-
kiwania wraz z rosngcym parametrem 7. Wynika to ze zmian topologi drzewa FALSM. Im
wigksze T', tym wigcej pozioméw posiada drzewo, a nowe zbiory danych czesto laduja do
nizszych poziomoéow. To z kolei wplywa na minimalizacje liczby reorganizacji oraz zmniej-
szenie kosztow samej reorganizacji, poniewaz poziomy zawierajg mniej danych. Niestety
wraz ze wzrostem poziomow rosnie liczba weztow jakie musimy wezytaé podczas wyszu-

kiwania, a to przektada sie na zwiekszony koszt tej operacji.
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Druga obserwacja jest wplyw na catkowity czas wykonywania si¢ zestawu kwerend.
Gdy liczba wyszukiwan jest wieksza niz 20 (czyli zestawy Ty, T, Tp), to dla duzych
warto$ci T' struktura FALSM wykonuje kwerendy o wiele dtuzej niz zwykla struktura
LSM. Zbyt duza liczba poziomdéw zmniejszyta czas dodawania elementéw, jednak dra-
stycznie wydtuzyta czas wyszukiwania, co w efekcie koncowym przetozyto sie na gorsza
efektywno$é¢ od indeksu LSM.

Trzecig i najwazniejsza obserwacja jest wybor najlepszego T'. W przypadku zestawu
T4, najlepszy wynik FALSM osiagnat dla T = 25. Jednak juz dla pozostalych zestawdw
przy takiej wartosci T, indeks okazal si¢ gorszy od zwyktego LSM. Gdy liczba wyszukiwan
jest dos¢ duza, najlepiej ustawi¢ T na wartosci 3, 4 lub 5. Przy takich wartosciach FALSM
zawsze byl bardziej efektywny od struktury LSM.
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Rysunek 6.8: Czas wykonania zestawu kwerend Tz
Dysk: Samsung 840
Tabela: Klient (719B)

W kolejnej serii eksperymentow sprawdzilismy wplyw rozmiaru tabeli na wybor naj-
lepszej wartosci T'. Eksperymenty zostaly przeprowadzone na tabelach: Nowe Zamdwienie
(rysunek 6.7), Sklep (rysunek 6.4) oraz Klient (rysunek 6.8) przy uzyciu dysku Samsung
840. Parametr 7' nie mial zadnego wptywu na czas wykonania sie operacji dla matej ta-
beli Nowe zamoéwienie o rozmiarze 20B. Wynika to z faktu, ze wiekszos¢ danych trafita
do bufora i nie zostata przepisana na docelowy poziom (pamieé dysku SSD). Poniewaz
bufor dla obu indeksow: FALSM i LSM ustawiony jest na te sama wielko$¢ 4MB, to czas
wykonania sie kwerend dla tych indeksow byt dokladnie taki sam. Analizujac wyniki z
eksperymentu przeprowadzonego na duzej tabeli Klient o rozmiarze 719B, mozemy stwier-
dzi¢, ze im wigkszy rozmiar rekordu tym wybor parametru 7' jest wazniejszy. Wynika to
z faktu, iz im wiekszy rekord tym wiecej czasu kosztuje jego przepisanie podczas reor-
ganizacji struktury. Zatem dobry wybér poziomu docelowego potrafi drastycznie obnizy¢
czas wstawiania danych. W tym przypadku najlepszy catkowity czas zostal osiggniety dla
T = 25. Wynik ten byt o 8% lepszy od najlepszego poprzednio wybranego T' = 5.
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Rysunek 6.9: Czas wykonania zestawu kwerend T
Dysk: Toshiba VX500
Tabela: Sklep (113B)
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Rysunek 6.10: Czas wykonania zestawu kwerend Tz
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Sklep (113B)

W trzeciej serii eksperymentéw zbadaliSmy wpltyw charakterystyki dyskéw na efek-
tywnos¢ struktury FALSM przy réznych parametrach 7. Ponownie wybraliémy standar-
dowg tabele TPC-C Sklep. Jednak tym razem zamiesciliSmy wyniki tylko dla zestawu
Tp, poniewaz pozostale zestawy uzyskaly ten sam trend. Rysunki: 6.4, 6.9, 6.10 przed-
stawiaja wyniki odpowiednio dla dyskéw Samsung, Toshiba i Intel. Poréwnujac ze soba
wszystkie trzy dyski, widzimy ze szybkos¢ odczytu jak i zapisu nie ma wpltywu na wybor
najlepszego parametru 7. Okazalo sie, ze gtéwnie to rozmiar strony i bloku ma wplyw
na osiggi FALSM. Rozmiar strony jak i parametr 7" ma wplyw na topologi¢ drzewa: im
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mniejsza strona, tym wiecej ich jest w jednym wezle. To oznacza, ze musimy zapisa¢ lub
odczytaé wiecej stron podczas obstugi pojedynczego wezta. Z obserwacji wynika, ze na
dyskach o mniejszych stronach optymalne T' znajduje si¢ w okolicach wartosci 20-25. Jed-
nak warto zaznaczy¢, ze czas calkowity wykonania sie kwerend nie odbiega wiecej niz 3%
od poprzedniej optymalnej wartosci 5. Mozemy zatem uznac¢, ze T = 5 jest wartoscia,
ktora sprawdza sie bardzo dobrze dla dowolnego dysku jak i dowolnego rozmiaru tabeli.
Uzyjemy tego faktu w kolejnych eksperymentach, w ktérych ustawimy wartosé¢ T wlasnie
na b.

Rozszerzony zestaw kwerend

Tak jak wspominaliSmy wczesniej zestaw rozszerzony powstal na podstawie kwerend
z TPC-C. Celem tego zestawu jest symulacja hurtowni danych, w ktorej operacje sa
buforowane i wykonywane na wielu rekordach. Oznacza to, ze kazde dodawanie rekordéw
uzyje dodawania zbiorczego na strukturze FALSM oraz zwyktego dodawania do bufora
na strukturze LSM.
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Rysunek 6.11: Znormalizowany czas
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113B)

W tym zestawie kwerend uzywamy wyszukiwania calego zakresu rekordéow zamiast punk-
towego wyszukiwania. Kazde wyszukiwanie ma ustawiong selektywnos$é na poziomie 1%
calej tabeli. W kazdej serii zestawu kwerend najpierw wykonywane jest dodawanie rekor-
déw, pdzniej wyszukiwanie, a na koncu usuwanie rekordéw. Przygotowano cztery rézne
zestawy kwerend, ktére doktadnie opisano w rozdziale 4.

1. ZR 4 - 100 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 5 rekordow, 10 wyszukiwan
o selektywnosci 1% oraz usuwanie 5 rekordow,

2. ZRp - 5 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 100000 rekordow, 5 wyszu-
kiwan o selektywnosci 1% oraz usuwanie 100000 rekordéw,

3. ZR¢c - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 10000000 rekorddéw, 20
wyszukiwan o selektywnosci 1% oraz usuwanie 1000000 rekordow,

81



Politechnika Wroclawska

Rozdzial 6

NN

19070 % % % % % % e %o %o %% %0 %0 % Yo XYY P W 9 a9 a9 % % % % % % % % %%
R RIS
KSERESKE KRS KKK KKK EEKEEEEKEKEREREKEKEEEK
0% 0% % %909 % %656 % % %056 % %2696 % %7096 % %656 % % %656 % %% % %% %'

ZRp

ZR¢

ZRg

Rysunek 6.12: Znormalizowany czas
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Dysk: Toshiba VX500

Tabela: Sklep (113B)

4. ZRp - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 1000000 rekordéw, 10 wy-

szukiwan o selektywnosci 1% oraz usuwanie 10000 rekorddw.

Zaproponowany zestaw kwerend wykonujemy na indeksie zawierajacym juz wiele danych.

7z

naliSmy kwerendy i zmierzyliSmy czas jak i wykorzystanie pamigci dysku SSD za pomoca
eksperymentach FALSM ma ustawiony parametr 7' na stalg wartosé 5.

W naszym przypadku, najpierw wstawilismy do indekséw 10mln danych a nastepnie wyko-
odpowiednich licznikéw dostarczanych przez symulator SIPS. Przypomnijmy, ze w tych
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Rysunek 6.13: Znormalizowany czas

Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Sklep (113B)
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Czas znormalizowany do FALSM-Tree

Czas znormalizowany do FALSM-Tree
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Rysunek 6.14: Znormalizowany czas

Dysk: Samsung 840

Tabela: Nowe zamoéwienie (20B)
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Rysunek 6.15: Znormalizowany czas

Dysk: Samsung 840

Tabela: Klient (719B)

Rozdzial 6

Analizujac wyniki wszystkich eksperymentéw przedstawionych na rysunkach: 6.11,
6.12, 6.13, 6.14, 6.15, mozemy stwierdzi¢, ze ani charakterystyka dysku ani rozmiar re-
kordu nie wptywa na trend i przewage FALSM nad LSM. Niezaleznie od modelu pamieci
czy tabeli, LSM uzyskal taki sam czas jak FALSM dla zestawu ZR,4. To spowodowane
jest bardzo matly liczbg nowych rekordéw, ktore prawie w catosci trafity do bufora i nie
zostaly przepisane na dysk. Dla zestawu ZRp drzewo FALSM uzyskalo wynik o 12%
lepszy od struktury LSM. Z kolei w przypadku zestawow ZRqo i ZRp FALSM okazat
sie lepszy ponad 5 krotnie od klasycznego indeksu. Jak wida¢, gdy w zestawie kwerend
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wystepuje duzo zbiorczych dodawan, to mimo iz czas wyszukiwania jest zwickszony przez
obecno$¢ weztéw dopisanych, catkowity czas zestawu jest o wiele lepszy na FALSM. Na-
sza nowa struktura uzyskuje lepszy czas poprzez minimalizacje liczby zapiséw na dysk, a
wiec catkowite zuzycie pamieci (ang. wearout) tez jest mniejsze. Tabela 6.2 przedstawia
catkowity liczbe zapisanych bajtéw podczas przeprowadzania eksperymentéw. Jak widaé
mamy doktadnie ten sam trend co na wykresach omawianych wczesniej. FALSM zapisuje
nawet 5 krotnie mniej bajtéw na dysku SSD niz indeks LSM.

Nowe zamoéwienie Sklep Klient
Zestaw | LSM | FALSM LSM | FALSM | LSM | FALSM
ZR,4 0 0 0 0 33KB 33KB
ZRp | 58KB 58KB 416KB | 349KB | 44MB | 2,9MB
ZRc | 24MB 4,4MB 170MB | 28MB 1,3GB | 250MB
ZRp | 2MB 500KB 142MB | 24MB | 110MB | 27MB

Tabela 6.2: Zuzycie pamieci dysku SSD na réznych tabelach
Dysk: Samsung 840

Nowe zamoéwienie Sklep Klient
Zestaw | LSM FALSM LSM | FALSM | LSM | FALSM
ZR, 3,9s 3,9s 20s 20s 122s 122s
ZRp 0,4s 0,4s 2s 1,7s 18s 13s
ZRc 87s 17s 10min | 1,8min | 80min | 16min
ZRp 7,78 2s 52s 10s 7min 1,5min

Tabela 6.3: Czas wykonania kwerend na réznych tabelach
Dysk: Samsung 840

Samsung 840 Toshiba VX500 | Intel DCP4511

Zestaw | LSM | FALSM | LSM | FALSM | LSM | FALSM
ZR, 20s 20s 20,2s 20,2s 5,68 5,6s
ZRg 2s 1,7s 2s 1,7s 0,2s 0,2s
ZRec | 10min | 1,8min | 10,5min | 1,9min 198s 34s
ZRp 52s 10s 53s 10s 16,8s 3,2s

Tabela 6.4: Czas wykonania kwerend na réznych dyskach SSD
Tabela: Sklep (113B)

W poprzednich eksperymentach, gdy sprawdzaliSmy wptyw parametru 7" na efektyw-
no$¢ struktury FALSM, dowiedzieliSmy sie, ze rozmiar strony dysku SSD ma wptyw na
wybér T'. Analizujac wyniki zestawu umieszczone w tabeli 6.4 widzimy, ze przy ustalonym
juz T, rozmiar strony i bloku nie maja wpltywu na czas wykonania si¢ catego zestawu.
Oczywiscie im lepsze parametry dysku, szybszy czas zapisu i odczytu tym szybciej uda sie
obstuzy¢ wszystkie kwerendy. Stad zawsze najmocniejszy dysk w naszym zestawieniu In-
tel DCP4511 osiaga najlepsze czasy we wszystkich zestawach. Wynika to gltéwnie z faktu,
iz ani LSM ani FALSM nie uzywajg losowych zapiséw. Ich procedury dodawania nowych
elementow dziataja w taki sposob, ze zawsze kontroler dysku moze dziata¢ w trybie se-
kwencyjnym. Dlatego mimo bardzo wolnego zapisu losowego Intel uzyskuje najkrétszy
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czas wykonania kwerend. Podobne wnioski uzyskujemy ze sprawdzenia efektywnosci in-
deksow na réznych tabelach. Mimo iz rozmiar rekordu wptywat na optymalne 7', to przy
ustalonym parametrze, nie ma on wpltywu na réznice pomiedzy LSM a FALSM. Tak wiec
zostaje zachowany trend doktadnie taki sam jak w przypadku poprzednich eksperymen-
tow. Oznacza to, iz mimo ze mniejsze rekordy potrzebuja mniej czasu na ich zapisanie,
to nadal FALSM jest 5 krotnie szybszy od indeksu LSM w zestawie ZRc. Jedyna zmiana
zaistniata w zestawie Z Rp. Przy uzyciu tabeli Nowe zamdwienie o rozmiarze 208, FALSM
uzyskatl wynik okoto 4 razy lepszy niz LSM, a na tabeli Sklep oraz Klient uzyskat wyniki
okoto 5 razy lepsze od klasycznej struktury.

6.4 Indeksowanie kolumnowe

Chociaz to indeksowanie wierszowe dalej jest domys$lnym sposobem zapisu bazy da-
nych w wielu systemach, to zapis kolumnowy w ostatnich latach znaczaco zyskal na popu-
larnoéci. Wynika to z faktu, ze wiekszos¢ zapytan do baz danych nie potrzebuje informacji
ze wszystkich kolumn. Zatem w wierszowej implementacji marnujemy odczyty z dysku na
wczytanie calego wiersza i wytuskanie tylko potrzebnych atrybutow. W podejsciu kolum-
nowym na jednej stronie w pamieci przetrzymywane sg wartos$ci pojedynczej kolumny dla
kilku rekordow, dzieki czemu podczas wyszukiwania wezytujemy tylko potrzebne informa-
cje. Niestety kolumnowe podejscie jest wolniejsze podczas zapisywania nowych rekordéw,
poniewaz musimy zapisa¢ podzielony rekord na kolumny w kilku miejscach na dysku [10],
[11], [12].

Historycznie, za pierwszy silnik w pelni wspierajacy kolumnowy zapis tabeli uznaje
sie C-Store [31]. Opisany on zostal doktadnie w rozdziale 2. Przypomnijmy jednak najwaz-
niejsze aspekty tego systemu. C-Store zapisywal tabele w dwoch osobnych sekcjach: sekcji
zorientowanej na szybkie odczyty, ktora byta zapisana kolumnowo, oraz sekcji zoptyma-
lizowanej pod czeste zapisy i aktualizacje danych. Druga sekcja zapisana byta wierszowo
aby umozliwi¢ szybkie wstawianie i usuwanie rekordéw. C-Store sam decydowat kiedy
przenie$¢ dane z jednej sekcji do drugiej.

Indeksowanie kolumnowe w ostatnich latach tak mocno zyskato na popularnosci, ze
wiekszos¢ nowoczesnych silnikéw baz danych wspiera ten sposéb zapisu tabeli. Nalezg
do nich miedzy innymi: MonetDB [45], PostGreSQL [46], VectorWise [47], Druid [48]
i eXtremeDB [49]. Najpopularniejsza struktura danych uzywana obecnie do indeksowa-
nia rekordéw zapisanych kolumnowo jest PDT [50] (ang. Positional Delta Tree). Indeks
ten wykorzystywany jest w bazach danych zapisanych w pamieci operacyjnej komputera
(ang. in-memory database) oraz na dyskach twardych HDD. Niestety ze wzgledu na spo-
sob dziatania nie zaleca si¢ uzywania tej struktury gdy indeks zapisany jest na dysku SSD.
Nowoczesne pamiegci takie jak flash, SSD czy PCM posiadaja odmienng charakterystyke.
Zapis na tych pamieciach jest kilkukrotnie wolniejszy niz odczyt, a wiec klasyczne struk-
tury danych nie osiggaja dobrych rezultatéw w ultozeniu kolumnowym. Algorytm musi
nie tylko speliaé¢ wszystkie wymogi kolumnowego zapisu takie jak posiadanie szybkiej
operacji scalania, ale musi takze wykorzystywac¢ techniki przyspieszajace zapis danych
adekwatne do uzywanych pamieci. Dobrymi przykladami jest system PAX [51], ktory
polega na wirtualnym podziale strony dysku SSD na mini strony. Kazda mini strona za-
wiera tylko dane jednej kolumny. Mamy zatem utozenie kolumnowe kilku rekordow w
obrebie jednej fizycznej strony. Taki mechanizm nie zmniejsza liczby bajtéw wezytywa-
nych z dysku, gdyz najmniejszg jednostka na ktérej pracujemy jest strona, ale przyspiesza
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prace procesora ze wzgledu na lepsze wykorzystanie pamieci podrecznej procesora (ang.
cache). Kolejnym przyktadem jest struktura FBDSM [52] (ang. Flash-based Decompo-
sition Storage Model), ktéra dostosowata oryginalny pomyst DSM [30] do pamieci flash.
Zamiast jednej tabeli, sa dwie. Pierwsza to tabela gtéwna PT, w ktérej zapisywane sg dane
dodane do tabeli, ktére nie zostaly usuniete ani zmienione. Druga tabela to tabela LT,
ktoéra zawiera wszystkie zmiany na tabeli PT a wigc: usunigcia rekordéw oraz zmiane war-
tosci. Dzieki temu nadpisywanie danych jest odroczone w czasie oraz realizowane pozniej
za pomocy paczek danych, co jest o wiele szybsze w przypadku pamieci flash. Struktura ta
jednak nie rozwiazuje gtéwnego problemu, czyli braku relacji porzadku. Ponadto tabela
nie jest posortowana po kluczu, a po czasie, aby zachowa¢ pozycje atrybutéw dla danego
rekordu, co umozliwia szybkie scalanie kolumn w jeden petny rekord.

6.5 Columned FD-Tree

Poniewaz, zadna z wcze$niejszych wymienionych struktur nie wspiera w pelni jedno-
czesnie kolumnowego zapisu, szybkiego wyszukiwania po kluczu oraz wsparcia dla dyskéw
SSD, zaproponowatem nowa strukture danych, ktora spetnia wszystkie te trzy wymogi.
Struktura CF-Tree (ang. Columned FD-Tree) [3] to zbiér drzew [25], przy czym jeden
z nich KCF (ang. Key Column FD Tree) przechowuje atrybut klucza, a pozostale na-
zwane NCF (ang. Non-key Column FD Tree) przechowuja po jednym atrybucie, ktory
kluczem nie jest. Za pomoca specjalnego algorytmu scalania atrybutéw w rekord stworzo-
nego na potrzeby tej struktury, w kazdym momencie mozemy potaczy¢ wszystkie kolumny
i otrzymac pelny rekord. Struktura CF-Tree charakteryzuje sie bardzo szybkim wstawia-
niem nowych elementéw, nie odbiegajacym znaczaco od szybkosci oryginalnego drzewa
FD, ktory zapisywal dane wierszowo, szybkim wyszukiwaniem z zakresu, oraz wolniej-
szym wyszukiwaniem punktowym. Dzieki swojej strukturze jak i algorytmowi scalania
atrybutéw w rekord, szybkos¢ wyszukiwania zalezy od liczby kolumn jakie uzytkownik
chcial wezytacé oraz od wielkosci samego atrybutu. Podczas eksperymentéw mogliSmy za-
obserwowaé znaczaca przewage struktury CFT nad FBDSM w kazdych warunkach, oraz
przewage nad wierszowym FD, gdy liczba wczytanych kolumn byta mniejsza niz liczba
atrybutéw, na ktory sktada sie caty rekord.

6.5.1 Struktura CF-Tree

Nasza nowa struktura CF-Tree sktada sie z tylu drzew FD ile atrybutéw ma rekord
w tabeli. Aby zapewni¢ szybki zapis i odczyt na dyskach SSD, pojedyncze drzewo w tej
strukturze sktada si¢ z kilku poziomow. Na samej gérze, na poziomie Ly, mamy bardzo
mate drzewo B+ o wielkosci zaledwie kilku stron dysku SSD. Kazdy poziom wedtug zasady
2 (opisanej pdézniej w tym rozdziale) musi posiadac tyle samo danych. Ta zasada dotyczy
rowniez bufora. Z tego wynika, ze rozmiary buforéw dla réznych drzew w zbiorze CFT
nie musza by¢ réwne. Ich wielko$ci dostosowywane sg w taki sposob aby kazde drzewo
mogto pomiesci¢ w buforze tyle samo danych co kolumna klucza na KCF. Poniewaz ten
poziom jest bardzo maly, z tatwoscia zmiesci sie¢ w pamieci RAM. Poziom L stuzy do
buforowania danych zanim trafia do dalszych pozioméw (L;, i > 0), ktére sa zapisane na
dysku SSD. Aby uzyska¢ strukture drzewa, liscie w drzewie B+ zawieraja wskazniki do L4,
czyli pierwszego poziomu zapisanego na dysku. Ponadto, kazdy kolejny poziom zawiera
zbior wskaznikéw do odpowiednich stron pamieci poziomu nizej. Dzigki takiej strukturze
mozemy w tatwy sposéb przejsé po naszym drzewie od géry do dotu, aby wyszukaé rekord
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o wskazanym kluczu. Sama procedura wyszukiwania ze wzgledu na kolumnowe utozenie
danych jest do$¢ skomplikowana, poniewaz wymaga uzycia nowego algorytmu scalania
atrybutéw w rekord. Procedura wyszukiwania szczegdétowo opisana jest w dalszej czesci
tego rozdziatu.

Kazdy z poziomow posiada swoja maksymalng pojemnos¢ wyrazong w liczbie stron
dysku SSD. Kazda operacja alokacji pamieci odbywa sie poprzez alokacje petnej strony.
Aby zminimalizowaé koszty reorganizacji struktury, podobnie jak w przypadku drzewa
B+ czy LSM, wprowadziliémy wspotczynnik k. Kazdy kolejny poziom, zawiera k razy
wiecej blokow (|L;11| = |Li| - k). Podczas eksperymentéw zauwazyliSmy, ze wspétezynnik
k powinno dobra¢ si¢ odpowiednio do rodzaju kwerendy. Im wigksze k£ tym drzewo jest
nizsze, czyli koszt wyszukiwania jest mniejszy, ale koszt reorganizacji jest o wiele wiekszy.
7. tego wzgledu, albo powinno dobieraé¢ sie ten wspotczynnik pod odpowiedni zestaw
kwerend, albo powinno ustala¢ sie neutralng wartos¢. Z przeprowadzonych eksperymentow
wynika, ze neutralne wartosci k sg z przedzialu < 5;10 >.

W naszej nowej strukturze wyrézniamy 4 rodzaje danych:

1. Normalna dana (ang. normal entry) - jest to pojedynczy atrybut rekordu. Dla drzewa
KCF bedzie to klucz rekordu, dla pozostatych drzew NCF beda to zwykte wartosci
danej kolumny, ktéra kluczem nie jest.

2. Usunieta dana (ang. deleted entry) - aby zminimalizowaé liczbe zapiséw na dysku
SSD, skorzystaliSmy z leniwego mechanizmu usuwania dostepnego w drzewie FD.
Zamiast usuwa¢ rekord natychmiastowo, co doprowadzitoby do reorganizacji wszy-
stkich drzew, wstawiamy nowy rekord oznaczony jako dj., o takim samym kluczu jak
rekord, ktory chcemy usunac¢. Tak wiec dzielimy rekord na atrybuty i wstawiamy
warto$ci poszczegdlnych atrybutéw do odpowiadajacych im drzewom oznaczajac
przy tym wartos¢ jako ,,do usuniecia”. Gdy dane podczas nieuniknionej migracji po-
zioméw w dot spotkaja sie, sg usuwane ze struktury. Operacja ta doktadnie opisana
jest w kolejnych sekcjach tego rozdziatu.

3. Zewnetrzny wskaznik (ang. external fence) - ten element struktury zawiera trzy pola.
Pierwszym z nich jest identyfikator strony, na ktéra wskazuje (PID) z poziomu ni-
zej. Drugim polem jest warto$é pierwszego (czyli najmniejszego) klucza strony, na
ktora wskazuje. Warto zwrécié uwage, ze wskaznik zawiera warto$é¢ klucza na kaz-
dym drzewie KCF i NCF. Poniewaz operacja scalania pozioméw wykonywana jest
jednoczesnie na wszystkich drzewach w obrebie CF'T, to istnieje mozliwos¢ skopiowa-
nia odpowiedniej wartosci klucza z KCF podczas tworzenia wskaznika w drzewach
NCEF. Ostatnim polem jest tablica numEntriesBeforePageArray, ktéra zawiera
warto$ci numEntriesBe forePage kolejnych stron na Sciezce od obecnej strony do
liscia w drzewie z kluczem (lub wartoscia inne atrybutu skorelowanego z kluczem)
rownym wartosci klucza dane wskaznika. Podczas operacji scalania poziomoéw, dla
kazdej strony poziomu L;, 1 tworzony jest nowy wskaznik do tej strony i umieszczany
jest w poziomie nad nim, czyli w L;. Dzigki temu struktura drzewa jest zachowana
po kazdej reorganizacji.

4. Wewnetrzny wskaznik (ang. internal fence) - wskaznik ten zawiera tylko 2 pola.
Pierwszym z nich jest wskaZnik na strone z poziomu nizszego (PID). Drugim po-
lem jest warto$é¢ klucza. Tym razem nie jest to klucz strony, na ktora wskazuje, ale
klucz najmniejszego klucza na poziomie, na ktérym znajduje sie wewnetrzny wskaz-
nik. Tak samo jak w przypadku zewnetrznego wskaznika, wartos¢ klucza brana jest
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z drzewa KCF niezaleznie czy wskaznik znajduje sie w drzewie KCF czy NCF.
Kazda strona jako pierwszy element, musi posiada¢ wskaznik aby utrzymaé struk-
ture drzewa i wszystkie wtasnosci struktury FD jak i CFT. Jedli strona nie zawiera
zewnetrznego wskaznika, wowczas tworzony jest wewnetrzny wskaznik, ktory wska-
zuje na te samg strone co poprzedni wskaznik danego poziomu.

Struktura CF'T posiada 7 gtéwnych wlasnosci, ktore nie moga zostaé zaburzone pod-

czas dzialania systemu.

1.
2.
3.

Liczba danych w kazdym FD-Tree jest taka sama,
Liczba danych w kazdym FD-Tree na danym poziomie jest taka sama,

Liczba zewnetrznych wskaznikéw (ang. external fences) na poziomie L; jest réwna
liczbie stron an poziomie L;4,

Jedli poziom nie jest liSciem, to pierwsza dang (ang. entry) na stronie musi by¢
wskaznik,

. Wszystkie wskazniki na kazdym drzewie w zbiorze CF-Tree posiadajg wartosé pola

key rowng wartosci klucza brang z KCF,

. Kazda strona dysku SSD p na kazdym poziomie posiada pole

p.numEntriesBe fore Page, zawierajace liczbe danych zapisanych na tym poziomie
przed strong p,

Kazdy zewnetrzny wskaznik ptr posiada tablice numFEntriesBeforePageArray
sktadajaca sie z ptr.page.numEntriesBeforePage,

ptr’ . page.numEntriesBe forePage, ptr”.page.numEntriesBeforePage ...,

gdzie ptr’, ptr” .. .to skrajnie lewe wskazniki na drodze od strony na ktérej zapisany
jest ptr az do liscia z wartoscia ptr.key.

Rysunek 6.16 przedstawia przyktadowa strukture CFT dla rekordu o 2 atrybutach.

Pierwszym atrybutem jest liczba - klucz rekordu, drugim atrybutem jest pojedyncza litera.
Dla uproszczenia przyktadu zaktadamy, ze oba atrybuty maja taki sam rozmiar. Strona
dysku SSD jest w stanie pomiesci¢ 4 wartosci. Parametr k jest ustawiony na wartos¢ 2.
Tak wiec kazdy kolejny poziom ma 2 razy wiekszg pojemnosé. Ze wzgledu na to, iz rekord
sktada sie z tylko 2 atrybutéw, CF-Tree zawiera 2 drzewa: KCF i jedno NCF. Warto
zauwazy¢, ze o ile wartoéci w drzewie KCF nie mogg sie powtarzaé¢, poniewaz klucz jest
unikalny, to wartosci w NCF moga si¢ powtarza¢, poniewaz nie sg kluczem rekordu.

Jak juz wiemy, w drzewie wyrézniamy 4 rodzaje rekordow:

1.

Normalne - dane, ktéore uzytkownik dodal do bazy (na rysunku np < 2,G >, <
K,9 >.

. Do usuniecia - dane, ktére uzytkownik chce usunaé, ale ze wzgledu na system leni-

wego usuwania, zamiast przeprowadzac¢ nadmiarowa reorganizacje drzewa, dodajemy
rekord do usuniecia (na rysunku mamy < 8,V > na poziomie Ls, oraz < 8,V > do
usuniecia na poziomie L)

. wskaznik wewnetrzny - na rysunku jest to < 15 > na poziomie L,. Warto zauwazyc¢,

ze wartos¢ tego wskaznika jest taka sama drzewie KCF jak i NCF.

. wskaznik zewnetrzny - wskaznik na poziom nizej, ktory procz wartosci i wskaznika

na strone zawiera takze tablice numFEntriesBe forePageArray. Tablica ta zawiera
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Rysunek 6.16: Przyktadowa struktura CF-Tree

liczbe danych, jaka jest zapisana przed stronami na $ciezce od wskaznika do liscia.
Przyktadowo wskaznik < 15, (1,8) > wskazuje na strone P2 poziomu L;. Przed ta
strona mamy tylko jedna normalng dana < 4,U >, pdzniej nasza Sciezka prowadzi
do P3 na poziomie L,. Przed ta strong mamy az 8 normalnych wartosci, a wiec
tablica ma wartosci (1,8).

Taka struktura drzew pozwala nam w bardzo tatwy sposob znalezé odpowiednie atry-

buty i ztozy¢ wszystkie kolumny w pelny rekord. Przyktadowo chcemy znalezé rekord o
kluczu 10. Najpierw szukamy klucza 10 w drzewie KCF. Ta procedura nie rézni sie od
zwyktego wyszukiwania w drzewie FD. Poczatkowo mamy w buforze tylko wskaznik 2.
Zatem odwiedzamy strone P1. Tutaj szukamy wskaznika o najwiekszej warto$ci mniej-
szej niz 10. Wskaznik 2 spetnia ten warunek. Wezytujemy zatem kolejna strone - P1.
Tym razem to wskaznik o wartosci 9 jest najwiekszym wskaznikiem, zatem odczytujemy
kolejna strone i znajduje warto$¢ 10. Wiemy zatem, ze nasz rekord zostal zapisany na
poziomie L3, na stronie P2 na pozycji 6. Majac wszystkie informacje, mozemy wyko-
naé algorytm scalania atrybutéw. Wykorzystujac tablice numEntriesBe forePageArray
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musimy znalez¢ atrybut na pozycji 6. Zatem odczytujemy bufor drzewa NCF. Mamy
tutaj tylko 1 wskaznik, a wigec wezytujemy strone P1. Teraz szukamy takiego wskaz-
nika, ktéry ma ostatnia warto$é¢ tablicy maksymalna ale nie wieksza niz 6 (ostatnia,
warto$¢, poniewaz szukamy danej w ostatnim poziomie). Wskaznik 2 spetnia ten waru-
nek, poniewaz warto$¢ numEntriesBe fore Page Array[2] = 0, a dla kolejnego wskaZnika,
15 wartos¢ numEntriesBe forePageArray|2] = 8. Odczytujemy kolejng strone zawiera-
jaca (2,U,9,14). Kolejny raz musimy znalez¢é odpowiedni wskaznik na podstawie tablicy
numEntriesBe fore Page Array. Wskaznik o wartosci 9 spelnia nasz warunek wyszukiwa-
nia, a wiec odczytujemy strone P2. Wiemy, ze ta strona ma przed soba 4 wartosci, zatem
szukany atrybut znajduje sie na pozycji 2 obecnej strony. Zwracamy zatem wartos¢ W i
konczymy algorytm.

6.5.2 Procedury indeksu CF-Tree

Wstawianie

Poniewaz CF-Tree to zbiér drzew FD, samo wstawianie odbywa sie tak samo jak
w drzewie FD z ta tylko réznica, ze rekord jaki otrzymujemy od uzytkownika dzielimy
na pojedyncze atrybuty, klucz rekordu wstawiamy do KCF-Tree, a pozostale kolumny
do NCF-Tree. Pamietajmy, ze kazde z drzew FD w zbiorze posiada swoj bufor w pa-
mieci RAM oraz, ze kazde drzewo musi posiada¢ tyle samo danych na kazdym poziomie,
réwniez w buforze. Oznacza to, ze rozmiary buforéw sa rézne, dostosowane do rozmiaru
atrybutu jaki przechowuja. Gdy bufor drzewa KCF jest pelen, nastepuje scalanie poziomu
Ly (bufora) z poziomem L;. Scalanie wykonujemy réownolegle na kazdym drzewie tak, aby
zachowa¢ wszystkie wtasnosci struktury CF.

Wyszukiwanie

Wyszukiwanie podzielone jest na dwie fazy. Pierwsza to znalezienie poziomu i po-
zycji w tym poziomie dla szukanego klucza w KCF. Nastepnie trzeba znalezé wszystkie
wartosci, ktére zazadal uzytkownik w kwerendzie. Poniewaz mamy utozenie kolumnowe,
to nie musimy taczy¢ wszystkich atrybutéow w caly rekord. Wystarczy ze potaczymy tylko
te kolumny, ktore beda potrzebne w zapytaniu. Dzigki temu mozemy znaczaco zmniejszy¢
koszt wyszukiwania wzgledem wierszowego utozenia, gdzie zawsze musimy wczytaé caty
rekord. Podczas wyszukiwania punktowego potrzebujemy tylko pojedynczego rekordu (lub
jego fragmentu). Tak wiec gdy znamy juz pozycje i poziom klucza, mozemy wykonaé al-
gorytm scalania atrybutow, aby znalezé pozostate wartoéci. Oznacza, to ze za kazdym
razem musimy przeszukiwaé¢ logarytmicznie wiele drzew. Procedure te powtarzamy dla
kazdego zapytania. Poniewaz koszt odczytu kilku bajtéw jest taki sam jak koszt odczytu
calej strony na dysku SSD, to wyszukiwanie punktowe jest wolniejsze na kolumnowym
ulozeniu, poniewaz zamiast pojedynczego przejscia po drzewie, mamy tyle przejsé, ile ko-
lumn musimy zwréci¢ w zapytaniu. O wiele lepsza sytuacje mamy podczas wyszukiwania
catego zakresu. Za pierwszym razem, gdy musimy znalez¢ pierwsze atrybuty i ich pozycje
uzywamy algorytmu scalania atrybutéw. Pézniej jednak wiemy, ze z drzewa KCF musimy
odczytaé kolejno n wartosci i te same n kolejnych wartosci odczytujemy z pozostatych
drzew bez koniecznosci ponownego wyszukiwania ich pozycji w drzewie. Zatem ulozenie
kolumnowe posiada bardzo szybkie wyszukiwanie zakresu kluczy. Bedzie ono tym szyb-
sze od utozenia wierszowego, im wieksza jest selektywnos¢ i mniejszy podzbior wartosci
rekordu do wezytania.
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Usuwanie

Usuwanie rekordu o podanym kluczu nie nastepujace natychmiastowo. Zamiast tego
wstawiamy nowy rekord z kluczem, ktory mamy usunac i ustawiamy typ tego rekordu jako
Usunieta dana. Gdy podczas reorganizacji pozioméw natrafimy na oba rekordy: oryginalny
oraz ten do usunigcia, wtedy usuwamy oba rekordy. Ta operacja realizowana jest jako brak
zapisu poszczegolnych rekordow ze starych zbioréw do nowego zbioru. Oczywiscie operacja
usuwania jak i dodawania rekordu do usuniecia odbywa sie na wszystkich drzewach KCF
i NCF jednoczesnie.

Scalanie poziomdéw

Reorganizacja drzewa przeprowadzana jest w przypadku, gdy ktorys z poziomoéw nie
ma wolnego miejsca na kolejne elementy. Wtedy uruchamiamy proces scalania dwéch
pozioméw: obecnego i kolejnego pod nim. Jedli nie istnieje poziom nizej, wtedy jest on
tworzony z odpowiednio duza pojemnoscia (k razy wieksza od poprzedniego poziomu).
Kazde z drzew zawiera tyle samo danych, a jego pojemno$¢ jest dostosowana tak, aby na
kazdym poziomie mogto pomiesci¢ tyle samo danych, co w pozostatych drzewach. Dla-
tego gdy istnieje potrzeba wykonania reorganizacji na gtéwnym drzewie KCF, to rowniez
wykonujemy ja na wszystkich pozostatych drzewach NCF. Scalanie pozioméw odbywa
sie wedtug porzadku narzuconego przez wartosci kluczy w drzewie KCF. Oznacza to, ze
jesli w danym momencie powinnidmy przepisa¢ warto$¢ z poziomu L;, bo wartos¢ obec-
nego klucza na tym poziomie jest najmniejsza wsrod wszystkich kluczy, to przepisujemy
odpowiednie wartosci (dane z odpowiednich pozycji i pozioméw) ze wszystkich drzew w
obrebie CFT. Dzieki temu zachowujemy wszystkie wtasnoéci struktury. Podczas reorga-
nizacji pamietamy, ze jesli poziom L;_; bedzie zawieratl rekord o tym samym kluczu co
rekord na poziomie L; ale z odpowiednim znacznikiem do usuniecia, wtedy pomijamy oba
rekordy (czyli wszystkie dane na wszystkich drzewach) i zadnego z nich nie wpisujemy do
nowego poziomu L. Mozliwe, ze podczas tego procesu poziom L} réwniez nie bedzie mial
wystarczajaco miejsca aby pomiesci¢ wszystkie dane. Wtedy wykonujemy scalanie pozio-
moéw L z L;yq. Proces ten powtarzamy rekurencyjnie do momentu uzyskania poziomu
mieszczacego wszystkie rekordy.

Scalanie atrybutow

Scalanie atrybutéw w jeden rekord to najwazniejszy i zarazem najtrudniejszy do za-
projektowania algorytm w kolumnowym uktadzie indeksu. Bez tego algorytmu nie byliby-
Smy w stanie potaczy¢ z powrotem atrybutéw zapisanych w drzewach KCF i NCF w caty
rekord, co oznaczaloby zerowa przydatnosci struktury CFT. Algorytm scalania oparty
jest na zatozeniu, ze kazde drzewo posiada tyle samo danych na kazdym z poziomow.
Oznacza to, ze jesli znalezliSmy atrybut na pozycji pos danego poziomu [vl, to nalezy je
potaczy¢ z innymi atrybutami na tej samej pozycji tego samego poziomu. Dokonaé¢ tego
mozemy dzieki tablicy numEntriesBe forePageArray, ktora zawiera liczbe danych zapi-
sanych przed stronami na $ciezce od obecnego wskaznika (réwniez od korzenia) do lidcia.
Wiedzac, ze kazda strona musi zawiera¢ przynajmniej jeden taki wskaznik, wiemy ze w
kazdym momencie mamy dostep do tej informacji. Za jej pomocg mozemy jednoznacznie
wyznaczy¢ strone, ktéra zawiera atrybut na szukanej pozycji pos. Sama procedura jest
bardzo prosta i wzglednie szybka, poniewaz na kazdym poziomie wystarczy odczytac tylko
jedna strone. Zatem koszt takiego scalenia jest logarytmiczny, podobnie jak wyszukiwania
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punktowego w oryginalnym drzewie FD.

6.5.3 Opis algorytmow

Pseudokod 6.3 przedstawia doktadna liste krokéw, jaka nalezy wykonac¢, aby scali¢
ze soba oba poziomy w obrebie catego zbioru CFT. Sam algorytm jest bardzo podobny
do scalania posortowanych list. Porzadek reorganizacji ustalajg klucze zapisane w drzewie
KCF. Wiemy, ze kazdy poziom zawiera tyle samo danych oraz, ze kazdy element poziomu
na pozycji pos jest czescia tego samego rekordu. Zatem reorganizacja musi zostaé¢ wyko-
nana na wszystkich drzewach KCF i NCF w taki sam sposéb, aby nie zaburzy¢ wtasnosci
drzew. Linia 5 odpowiedzialna jest za pominiecie, czyli usuniecie wszystkich wskaznikéw
na poziomie L;_1. Mozemy tak postapi¢, poniewaz poziom L; bedzie usuwany i nadpisany
nowym poziomem L. Zatem wszystkie wskazniki w poziomie (L;_;) stana si¢ nieaktualne.
Poziom L, zostanie bez zmian (chyba ze rekurencyjnie wywotamy algorytm z linii 40),
a wiec nie mozemy usung¢ wskaznikow zewnetrznych. Gdybysmy to zrobili, stracilibySmy
bezpowrotnie dostep do poziomu L;. 1. Z kolei wskazniki wewne¢trzne na poziomie L; nie
sg juz potrzebne. Zostaly stworzone tylko dlatego, zeby byt spelniony warunek méwiacy o
tym, ze pierwszy rekord na stronie musi by¢ wskaznikiem. Poniewaz zmieni sie uktad po-
ziomu L;, ktory zostanie przepisany do L., to réwniez zmienig si¢ wskazniki wewnetrzne.
Zatem pominiecie wszystkich wskaznikow wewnetrznych w linii 6 jest prawidtowe. Linie 7-
8 odpowiedzialne sg za usuwanie rekordow. Tak jak wspominaliémy, usuwanie elementéw
nie odbywa sie natychmiastowo. Zamiast tego wstawiany jest rekord o tym samym kluczu
odpowiednio oznaczony jako rekord do usunigcia. Gdy podczas scalania pozioméw napo-
tkamy na pare takich rekordow, wéwczas usuwamy je pomijajac oba rekordy w algorytmie.
Oznacza to, ze zaden z nich nie zostanie wpisany do nowego poziomu L.. Nastepnym kro-
kiem algorytmu jest wybor poziomu, z ktérego musimy przepisa¢ dane znajdujace sie w
pamieci wskazywanej przez obecne wskazniki e; i e;_1. OczywiScie przeprowadzajac reor-
ganizacje musimy zachowac liniowy porzadek w drzewie. Musimy zatem wybra¢ wskaznik,
ktory ma mniejsza wartosé klucza. Jesli to poziom L;_; zostal wybrany, sytuacja jest bar-
dzo prosta. Poziom ten zawiera tylko normalne dane, poniewaz wskazniki zostaty usuniete
w linii 5, a rekordy do usuniecia w linii 8. Poniewaz klucze zapisane w drzewie KCF na-
daja porzadek w calym zbiorze CFT, to bierzemy dane ze wszystkich drzew jednoczesnie,
majac na uwadze, ze musimy je wczyta¢ z poziomu L; ; (linie 9-12). Gdy wybierzemy
poziom L; sytuacja jest troche bardziej skomplikowana. Na tym poziomie oprécz normal-
nych danych sa jeszcze zewnetrzne wskazniki, ktére sg potrzebne do budowania struktury
numEntriesBe fore Page Array. Wykorzystywana jest ona w algorytmie scalania atrybu-
téw (6.4). Pamietajmy, ze gdy pierwsza dana na stronie dysku SSD nie jest wskaznikiem
zewnetrznym, to tworzony jest jego wewnetrzny odpowiednik, ktory przyjmuje wartosé
wskaznika takg jak ostatni zewnetrzny wskaznik na tym poziomie. Z tego wzgledu gdy
napotykamy na wskazniki na poziomie L;, to zapisujemy je w tymczasowych zmiennych,
aby zawsze mie¢ do nich dostep (linie 14-18). Poniewaz kazdy atrybut moze mie¢ rézny
rozmiar (wielko$¢ wyrazona w bajtach), to dany poziom w obrebie drzew CFT moze
sktadaé sie z réznej liczby stron dysku SSD. Zatem moze zawieraé r6zng liczbe wskazni-
kow zewnetrznych. Przepisywanie normalnych danych musimy synchronizowa¢ pomiedzy
wszystkie drzewa. W tym celu w liniach 7-26 przechodzimy po drzewach NCF tak dtugo,
az nie napotkamy na normalng dang. Oczywiscie podczas przepisywania danych i wskaz-
nikow z L; do nowego poziomu L, musimy pamietaé¢, aby odpowiednio zbudowaé¢ nowy
poziom oraz zachowa¢ strukture drzewa poprzez odpowiednie potaczenia z poziomu wyz-
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szego do nowego poziomu (linie 19-24). Gdy tworzymy nowa strone to musimy stworzy¢
odpowiedni wskaznik na te strone. Zapisujemy do niego pierwszy klucz strony, wskaznik
na obecng strone oraz tworzymy tablice numEntriesBeforePageArray. Tablica ta za-
wiera liczbe danych jaka jest zapisana przed strong, na ktéra wskazuje oraz na kolejnych
poziomach na $ciezce do liScia. Dlatego jako numEntriesBe fore Page Array|0] przypisu-
jemy warto$¢ p.numEntriesBeforePage, ktérag tatwo policzy¢, poniewaz reorganizacja
przeprowadzana jest na calym poziomie. Dzieki temu mozemy w tatwy sposéb Sledzié
liczbe zapisanych danych. Kolejne wartosci tej tablicy sa takie same jak Sciezki ponize;j.
Gdy mamy juz wybrane dane (linie 10-12 lub 27-29) nalezy je wpisa¢ do nowego poziomu
L, uwazajac aby nie zaburzy¢ struktury i wlasnosci drzewa. Po pierwsze jesli tworzymy
nowg strone¢ i obecnie wpisywana dana nie jest wskaznik zewnetrzny, to tworzymy nowy
wewnetrzny wskaznik o wartosciach ostatniego zewnetrznego wskaznika. Procedure w li-
niach 30-38 wykonujemy dla KCF oraz wszystkich NCF. Tak samo jak poprzednio (linie
21-24) teraz réwniez musimy pamietaé, aby wpisa¢ nowy wskaznik do poziomu wyzej, gdyz
stworzyliSmy nowa strone. Réwniez w tym przypadku krok ten wykonujemy dla KCF' i
wszystkich drzew NCF. Do ostatnich krokéw algorytmu naleza sprawdzenie czy nowy po-
ziom jest w stanie pomiesci¢ wszystkie wpisane do niego wartosci. Jesli nie, to musimy
rekurencyjnie wykona¢ nasz algorytm dla pozioméw L) i L;y1. Gdy skonczymy przepi-
sywaé wszystkie rekordy, podmieniamy poziomy na nowe w naszej strukturze drzewa i
konczymy proces reorganizacji.

Pseudokod 6.4 opisuje procedure znajdowania wartosci kolumny ¢ dla danego rekordu
e. Dzialanie algorytmu opiera si¢ gléwnie na wartosciach tablicy
numEntries Be fore PageArray, ktéra wypelniana jest podczas reorganizacji pozioméw
(6.3). Wlasno$é¢ 2 méwi, ze Liczba danych w kazdym FD-Tree na danym poziomie jest
taka sama. 7 tego wzgledu rekord mozemy stworzy¢ taczac ze soba atrybuty zapisane
w tym samym miejscu (na tej samej pozycji w danym poziomie) ze wszystkich drzew.
Poczatkowo musimy przejs¢ przez mate, buforowane w pamieci RAM drzewo B+ i zna-
lez¢ odpowiednig strone drzewa FD. Drzewo B+ jak rowniez wszystkie poziomy drzewa
FD zawierajg wskazniki wraz z tablica numEntriesBe fore Page Array, ktéra okresla jak
wiele danych zostato zapisane przed strona na ktérg wskazuje wskaznik. Wiemy zatem,
ze poszukiwania w drzewie FD musimy zaczaé od strony, ktéra miata najwicksza warto$é
ale mniejsza od e.pos (linia 3). Posiadajac taka strone mozemy zaczaé¢ poszukiwania. Na
kazdym poziomie drzewa FD réwniez szukamy takiego wskaznika, dla ktérego warto$é
numkEntriesBe fore PageArray jest najwieksza ale mniejsza od e.pos. (linie 6-8). Warto
zauwazy¢, ze ta procedura wezytuje tylko jedng strone na kazdym poziomie. Gdy znajdu-
jemy sie na odpowiednim poziomie, musimy znalezé wartos¢ atrybutu na naszej stronie.
Skoro znamy jego pozycje, wystarczy przesunaé sie na odpowiednie miejsce (linie 12-15)
i zwrécié szukang wartoscé.

6.5.4 Dowdd poprawnosci algorytmu scalania atrybutow

Teraz postaramy si¢ udowodni¢ poprawnosé¢ algorytmu columnM erge, to znaczy po-
kazemy, ze potrafimy jednoznacznie dopasowaé wartos¢ na kazdej z kolumn.

Najpierw wprowadzmy niezbedne oznaczenia:

o Niech PT'R;, bedzie zbiorem wskaznikéw na poziomie L;,
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Pseudokod 6.3: cftLevelMerge(L; 1, L;)

1

Niech K Lvl;_1, KLvl;, N Lvl;_1, N Lvl; bedg poziomami z KCF i NCF

2 Niech Ke; 1, Ke; beda pierwszymi danymi na poziomach K Lvl; 1 i K Lvl;
3 Niech Ne;_1, Ne; beda pierwszymi danymi na poziomach N Lvl;_y i N Lvl;

4
5
6
7

10
11
12

13
14
15

16
17
18

19
20
21
22

23

24

25
26

27
28
29

30
31
32
33
34

35
36

37
38
39
40

4

[l

while Ke;, ; # NULL and Ke; # NULL do
Pomin wszystkie wskazniki na K Lvl;_, oraz na Nlvl;_,
Pomin wszystkie wewnetrzne wskazniki na K Lvl; oraz na N Lvl;
while Ke; |.type = DELETED and Ke;.type = NORMAL and
Ke;_y.key = Ke;.key do
L Pomin obie dane na wszystkich drzewach CF'T

if Ke;_1.key < Ke;.key then
KEntryTolnsert := Ke;
N EntryTolnsert := Ne;_

else
if Ke;.type = EXTERNAL_FENCE then
L K LastFence .= Ke;

while Ne;.type # NORMAL do
if Ne;.type = EXTERNAL_FENCE then
L N LastFence := Ne;

if Obecna strona p na N Lvl. jest pusta then

External.key := Ne;.key

External.pid = p

External. numEntriesBe forePageArray[0] =
p.numEntriesBe forePage

Skopiuj N LastFence.numEntriesBeforePageArray do
Eaxternal.numEntriesBe forePageArrayli], i > 1

Zapisz External na N Lvl,_,

Zapisz Ne; na N Lvl;
| Niech Ne; bedzie nastgpna dana na N Lvl;
K EntryTolnsert := Ke;

N EntryTolnsert :== Ne;
Niech Ke;, Ne; beda nastepnymi danymi w K Lvl; i N Lvl;

o

f Obecna strona p na K Lvl. jest pusta then

if KEntryTolnsert.type # ExternalFence then
Internal.key = K EntryTolnsert.key
Internal.pid := K LastFence.pid
Zapisz Internal na K Lvl]

External.key := K EntryTolnsert.key
Wykonaj linie [21-24] dla KCF
Zapisz K EntryTolnsert na K Lvl;
Wykonaj linie [30-37] dla NCF
if KLl jest przepelniony then
L cftLevelMerge(L}, L;11)

Zastap K Lvl;_y, KLvl;, NLvl,_y, N Lvl; przez Klvl,_; KLvl,, NLvl,_,,

| Niech Ke; 1, Ne;_1 beda nastepnymi danymi w K Lvl; 1 i NLvl; 4

Nivl}
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Pseudokod 6.4: cftColumnMerge(input: Entry e, Int i)

1 Niech e.lvl bedzie poziomem entry e

2 Niech e.pos bedzie pozycja entry e na poziomie e.lvl

3 Niech p bedzie strona wskazywana przez Wskanik f pochodzacego z
Buforowanego B+ z kolumny 1, takiego ze
fnumEntriesBe forePageArrayle.lvl] ma najwigksza wartosé z mniejszych od
€.pos

4 while f.lvl < e.lvl do

5 Niech f bedzie pierwszym wskaznikiem na stronie p

6 while f.numEntriesBeforePageArrayle.lvl — f.lvl] < e.pos do
7 ptr = f.pid

8 L Niech f bedzie nastepnym wskaznikiem na stronie p

9 p = ptr

10 counter := p.numEntriesBeforePage

11 Niech €’ bedzie pierwszg dang na stronie p
12 while counter < e.pos do

13 if ¢'.type = NORMAL then

14 L counter := counter + 1

15 Niech €’ bedzie nastepna dang na stronie p

16 return ¢’

o Niech PAGFE], bedzie zbiérem stron na poziomie L;,

o Niech ptry < ptrp, oznacza, ze wskaznik ptry jest zapisany przed ptrp, na poziomie
L; naszego drzewa FD (niezaleznie czy to KCF czy NCF),

e Niech page’Li < pager, oznacza, ze strona page’Li jest zapisana przed strona pager,
na poziomie Lj;.

o Niech PT Ry, page bedzie zbiorem wskazZnikéw zapisanych na stronie page poziomu
Li7

» Niech PT'R}, ., bedzie podzbiorem PT Ry, juge zawierajacym wszystkie te wskaz-
niki, ktére spetniaja warunek ptr.numEntriesBe forePageArray(lvl — i] < n.

o Poniewaz wskazniki majg zdefiniowany porzadek, mozemy wytoni¢ z nich element
maksymalny ptr,,... Doktadniej mowiac, ptr, .. jest elementem maksymalnym w
zbiorze PTR, jesli dla kazdego ptr’ € PTR takiego, ze ptr' # ptrpa. zachodzi
f, _< ptrma:r'

Lemat 6.1 Jesli ptr < ptry, to ptr'.pid < ptr.pidy,,, lub ptr'.pidy, , = ptr.pidy,,,

!
Li+1 i+1

Dowdéd. Dowdd jest bardzo prosty. Wystarczy, ze spojrzymy na algorytm scalajacy po-
ziomy. Wskazniki zapisywane sa dokladnie wedtug wczesniej zdefiniowanego porzadku,
zatem pozniej zapisany wskaznik nie moze wskazywaé na wezesniej zapisang strong. Moé-
wigc doktadniej bedzie on wskazywal na te sama strone co poprzedni wskaznik, jesli jest
to Wewnetrzny wskaznik lub bedzie wskazywal na kolejng strone w przypadku, gdy jest
to zewnetrzny wskaznik. ¢
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Twierdzenie 6.1 Algorytm znajduje poprawng Sciezke ze strony pager, do strony pager,,
ktora zawiera szukang dang na pozycji npos, jesli algorytm ten na kazdym poziomie Ly
(i < k < j) wybierze maksymalnego ptrmqe, ze zbioru PTRY. i przejdzie do strony
wskazywanej przez niego.

Dowéd. Udowodnimy to przez sprzecznosé. Niech ptr’ i ptr,,.. beda wskaznikami ze

zbioru PTR}Y . oraz niech ptr,q, bedzie elementem maksymalnym z tego zbioru. Za-

t6zmy, ze nasz algorytm nie wybiera maksymalnego elementu, czyli, ze wybiera ptr’ takie,
ze ptr’ < ptrpas. Niech PAGET, ... i PAGEL, pir,,,, zawieraja strony z poziomu L; dla
poddrzew ukorzenionych odpowiednio w ptr'.pid i W ptr,,q..pid.

Przez page,in oraz pagen.. oznaczamy minimalne i maksymalne strony ze zbioru
PAGEL, pir- Z definicji i wlasnoéci CFT wynika, ze

page. .. .numEntries Be fore Page = ptr' numEntries Be fore Page Array[lvl — t]
oraz
Pagemin-numEntriesBe fore Page = ptr,...numEntriesBe fore Page Arrayllvl — t]

Z lematu 6.1, mamy:
page;nax < pPagemin

skad

page., ...numEntriesBe fore Page < page,i,.numEntriesBe forePage

Zatem, jesli szukamy danej na pozycji npos, dla ktorej
npos > ptr'.numEntriesBe forePage Array[lvl — t]
to
page,....numEntries Be forePage < pagem;,.numFEntriesBeforePage < n (6.2)

Zatem, zaczynajac od strony wskazywanej przez wskaznik ptr’ mozemy dotrzeé¢ do wszy-

stkich stron page!, ;. < page < page., ... W konsekwencji mozemy znalezé wszystkie dane

na pozycji pl,-numEntriesBeforePage < npos < p.. ...numEntriesBeforePage. Na
mocy réwnania 6.2, wiemy ze nie mozemy w ten sposob dojs¢ do danej na pozycji npos.
Zatem zawsze musimy wybiera¢ maksymalny element. ¢

6.5.5 Analiza kosztéow algorytmow

Zanim przeprowadzimy analizy kosztow algorytméw, wprowadzmy niezbedne ozna-
czenia.

e ¢ - liczba kolumn (drzew) w zbiorze CFT
e n - liczba wstawianych danych
e R.. - rozmiar atrybutu wyrazony w bajtach

o Py, - rozmiar strony wyrazony w bajtach
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e Py = [%W - liczba atrybutéw mozliwych do zapisania na stronie

. Lf - liczba danych na poziomie ¢ zaraz po skonczeniu scalania j
o Wt - koszt zapisu pojedynczej strony
o Repst - koszt odczytu pojedynczej strony

o F'Dpeignt - liczba pozioméw pojedynczego drzewa FD, pamigtajmy ze kazde drzewo
w zbiorze CFT ma tyle samo poziomdw.

o k - wsp6tezynnik pojemnosci 2 pozioméw (k = %)
e m,; - liczba wywotan algorytmu scalania po n danych dla poziomu ¢
o N _ sumaryczna liczba danych do zapisania podczas m; scalei dla poziomu ¢
o Nred _ sumaryczna liczba danych do wezytania podczas m; scalefi dla poziomu i
o tinsert - Czas potrzebny na dodanie n elementow i przeprowadzenie m; scalen dla
kazdego poziomu ¢
Analiza kosztu algorytmu scalania atrybutéw

Twierdzenie 6.2 Niech T oznacza koszt scalania kolumn. Wtedy

e )]
Ligi

gdzie ¢ oznacza liczbe kolumn (drzew) w zbiorze CFT, k = ‘ITI jest wspotczynnikiem

pojemnosci 2 poziomdow, n jest liczbg wstawianych danych oraz | Lo| jest pojemnosciq bufora
(poziomu 0).

Dowd6d. Podczas scalania atrybutéw na kazdym poziomie ¢ czytamy wartosci pol
numEntriesBe fore Page Array[F Dpeight — 1

Strona moze zawiera¢ wiele wskaznikow zewnetrznych, czyli moze byé¢ wiele wartosci
numEntriesBe fore PageArray. Wybieramy jednak taki wskaznik, dla ktérego wartosé

ptr.numEntriesBe forePage Array[F Dyeigh — 1]

jest najwieksza z wartosci mniejszych niz szukana pozycja npos. Nastepnie przechodzimy
nizej na stronie ptr.pid wybranego wskaznika. Zatem na kazdym poziomie odczytamy
tylko pojedyncza strone i od razu przejdziemy do poziomu nizej. Zatem koszt potaczenia
atrybutu z innym atrybutem jest réwny:

tcolumnMerge =h

n
tcolumnMerge = logk m

7 tego wynika, ze koszt stworzenia rekordu majac wybrang wartos¢ dowolnej kolumny
jest réwny:
columnMerge — \C — 108k | T
! | Lo| ¢
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Analiza kosztu wstawiania rekordu

Algorytm wstawiania dzieli sie na dwie fazy. Pierwsza jest to podzial rekordy na
atrybuty i wstawienie poszczegdélnych wartosci kolumn do odpowiednich drzew KCF i
NCF. Poczatkowo wstawianie odbywa sie do buforu zapisanego w pamieci RAM, ponie-
waz nasza analiza skupia sie na operacjach WE/WY dysku SSD, koszt pierwszej fazy jest
rowny 0. Druga faza to reorganizacja pozioméw. Ze wzgledu na to, iz algorytm scalania
wykonywany jest na wszystkich drzewach ze zbioru CFT bez dodatkowych kosztéw scala-
nia atrybutow, analize¢ mozemy podzieli¢ na dwie czesci: analiz¢ scalania na pojedynczym
drzewie FD oraz analize pelnego scalania pozioméw w obrebie catego zbioru CFT. Drzewo
FD jest bardzo podobne do drzewa FA przedstawionego w poprzednim rozdziale 5.

Przytoczmy zatem kilka niezbednych faktow, ktére udato nam sie ustali¢ podczas
analizy drzewa FA, a ktére nie réznia sie na drzewie FD.

Wiemy ze wskaznikow wewnetrznych jest maksymalnie tyle ile stron na danym poziomie,

czyli
, | Li|
linternal;| = | =
Pcap

Podobnie, wskaznikéw zewnetrznych jest doktadnie tyle ile stron na nizszym poziomie,
czyli

|L¢+1|l

ternal;| =
lexternal;| { Py

Wiemy, ze zaraz po wykonaniu algorytmu scalania nowy poziom wyzszy ma tylko wskaz-
niki zewnetrzne, stad

|L_,| = |external;_y|, j >0

: L]
L= | >0
| Z—1| ’V_Pcap“ ) j

Koszt scalania to sumaryczny koszt zapisow danych dla obu pozioméw zaraz po zakon-
czeniu scalania, czyli

Nrite = N (|Lisa P+ L))

J=1

Wiemy, ze poziom L; ; zawiera tylko wskazniki zewnetrzne. Na podstawie ich liczby
mozemy oszacowac ile byto danych ponize;j.

|Lﬂ = |external;—1| - Peap

Zatem mamy
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mg

Nwrite — Z(\external@ 1+ Peap + |L i)
J=1
Niwrite — Z<|L ‘ cap + |Lz 1’)
Jj=1
N2rite = SO (14 Pay) - [LL4])
Jj=1
Niwrite _ 1 + Pcap Z |L (63)

Gdy zatozymy, ze wszystkie rekordy n zostaly scalone do najnizszego poziomu, dostajemy

m;

n=> (|Li_1| — |external_,|)
j=1

n=3 (|Li| = |L]4])
j=1

m; )
n=m;: |Lz’—1’ - Z |L§_1

j=1
&1L
n=m;-|Li_i| —Z {
o | Peap
Z [Li| = (mi - [Lica] = n) (6.4)
Laczac ze soba 6.3 z 6.4 dostajemy
Niwrite = (1 + PCap) . (mz . |Li,1’ — Tl) . (65)

Z rozdziatu 5 pamictamy, ze aby przeprowadzi¢ scalanie musimy odczytaé¢ oba poziomu,
majg one tyle danych ile wpisaliSmy po zakonczeniu poprzedniego scalania, stad

m;

Npeed = 3 (105 + 1477

Jj=1

Aby wyrazi¢ N7 za pomocg NPT skorzystajmy z faktu, ze mozemy zaltozy¢, iz liczba
danych na poziomie ¢ po scaleniu j jest réwna sumie 2 poziomdéw utworzonych po po-
przednim scaleniu

Ll = 1L+ 1L
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Dzieki temu, mozemy tatwo wyrazié N za pomoca NFTie.

m;

Nyrte = 31 Ly |+ 1L7)
j=1
Nprte = 3L A+ 1L + 1LY (6.6)
7=1
Niread _ Niwrite . Z ’L5_1|
j=1
Niread — Niwm'te . n (67)
Pcap

Jak widac¢ odczytujemy mniej danych, poniewaz nie musimy odczytywac nowych wskaz-
nikéw zewnetrznych na poziomie L7 ;.

Mozemy teraz oszacowaé czas potrzebny na scalanie wszystkich pozioméw. Zanim to zro-
bimy, warto przypomnieé¢ sobie gérne ograniczenie na liczbe scalen.

< n
m .
S 17T R 7]
i—1 Pcap Pcap
P, n
m; < p

Pop—k— 1 |Li4|

Teraz w koricu jesteSmy gotowi aby oszacowaé czas potrzebny na wstawianie wszystkich
elementow n oraz wszystkich reorganizacji pozioméw.

FDpeight—1 write read
1 (Rsize : Nz Rsize : Nz )

tinser = +
: n ; Wcost Rcost
meert Wcost ' Rcost e i=1 n
FDhpeight—1
Wcos + Rcos gty Pca
tinsert < —cost T~ cost : Psize : Z —= 1 (68)
Wcost : Rcost i=1 Pcap —k—-1

Wiemy, ze wysokoS¢ trzeba F Dyeigne jest logarytmiczna, uzalezniona od wspétezynnika &
oraz wielkosci drzewa B+ w RAM czyli poziomu Ly. Wynosi wiec ona:
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Mozemy zatem przepisa¢ nieréwnosé 6.8, korzystajac z powyzszej réwnosci. Dostajemy

tinsert < WCOSt + RCOSt . i i ! : Psize : logk "
Wcost : Rcost Pcap — k-1 ’LO‘
wiec
t o) L (6.9)
insert — - . 10gn :
t Pcap Iy g

Zatem amortyzowany czas na wstawianie atrybutu do drzewa jest logarytmiczny ze wzgledu
na liczbe wstawianych elementéw i wynosi

k
—1
0 (Pcap_k Ogn>

Twierdzenie 6.3 Niech T oznacza amortyzowany czas wstawiania rekordu do indeksu

CFT, wtedy
c-k
T = — 1
O <Pcap_ ? ogn)

gdzie c jest liczbg kolumn (drzew) w zbiorze CFT, k jest wspdlczynnikiem pojemnosci 2
poziomow, P,y jest liczbg atrybutéow mozliwych do zapisania na stronie, zas n jest liczbg
wstawianych danych.

Dowdéd. Poniewaz wykonujemy ¢ niezaleznych reorganizacji pozioméw, z ktérych kazda
posiada tyle samo danych, mozemy bardzo tatwo rozszerzy¢ analize na wszystkie kolumny.
Oczywiscie parametry:

e R.. - rozmiar atrybutu wyrazony w bajtach

o Py = [%W - liczba atrybutéw mozliwych do zapisania na stronie

moga ulec zmianie, poniewaz kazda kolumna moze posiada¢ inny rozmiar, to jednak
wptywa to tylko na liczbe uzytych stron oraz liczbe wskaznikow jakie trzeba zapisac.
Powyzsza analiza pokazata, ze jest ich na tyle mato, ze mozemy pomingé¢ koszt ich za-
pisu, za$ zmiana parametru P, nie jest asymptotyczna, réznice w wielkosciach mozna
wyrazi¢ pewng stala, a zatem nie wptyna na koszt amortyzowany wyrazony notacja duze
O. Zatem sumaryczny koszt dodawania catego rekordu do struktury CFT mozna zapisac¢

jako
c-k
A | )
O(Pcap—k ogkn> .

6.5.6 Eksperymenty

W tej czedci rozdziatu przedstawimy i oméwimy eksperymenty wykonane za pomoca
symulatora SIPS, ktéry zostatl doktadnie opisany w rozdziale 4. Do eksperymentow wy-
brano 3 dyski SSD o odmiennej charakterystyce. Tabela 6.5 zawiera szczegdtowe parame-
try wybranych modeli. Zwykle eksperymenty zostaja przeprowadzane na trzech tabelach
(Sklep, Nowe zaméwienie oraz Klient). Poniewaz tym razem przedmiotem eksperymen-
tow jest kolumnowe indeksowanie baz danych, uzyjemy tylko dwoch tabel, ktére posiadaja
duzg liczba kolumn. Atrybuty wybranych tabel pokazane sg w tabeli 6.9. Nasza domyslng
tabela bedzie Klient, poniewaz ostatni atrybut jest znacznie wiekszy od pozostatych.
Oznacza to, ze brak wczytywania tej kolumny podczas wyszukiwania znaczaco poprawi
wydajnos¢ obstugi tej kwerendy.
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Pojemnos¢ Predkosé losowego | Predkosé sekwencyjnego
Model | Interfejs | Strony | Bloku | Odczytu Zapisu Odczytu Zapisu
Sa?jgng SATA | SKB | 512KB | 300MB/s | 182MB/s | 585MB/s | 535MB/s
1{;);};1(])3(? SATA 4KB | 256KB | 379MB/s | 267TMB/s | 568MB/s | 525MB/s
Intel
DCP4511 NVMe 4KB | 256KB | 1,2GB/s | 240MB/s | 2GB/s 1.47GB/s

Tabela 6.5: Wybrane modele dyskow SSD

Podstawowy zestaw kwerend

Podstawowy zestaw kwerend stuzy do sprawdzenia wydajnosci testowanego indeksu
w sytuacji wykorzystania tego indeksu podobnego do zwyktej struktur danych. Pierwotnie
zestaw podstawowy opisany doktadnie w rozdziale 4 sktadal si¢ z trzech podstawowych
operacji: wstawiania, wyszukiwania i usuwania. Kazda z tych operacji przeprowadzana
byta na jednym rekordzie. Rowniez wyszukiwanie zwracato tylko jeden rekord, poniewaz
byto to wyszukiwanie punktowe. Poniewaz kolumnowe utozenie danych, gtéwnie optyma-
lizuje operacje wyszukiwania, to do zestawu kwerend wprowadzilismy réwniez wyszuki-
wanie zakresu kluczy o podanej selektywnosci (1%, 5% 1 10%). Z tego samego powodu
zrezygnowaliSmy ze wzorcow: Z P qpis, Z Podcayt, Z Pratans 1 skupiliSmy si¢ tylko na wzorcu
Z Pydesyr- Wzorzec ten sklada si¢ z 15% operacji wstawiania pojedynczego rekordu, 80%
operacji wyszukiwania punktowego lub zakresowego z uzyciem klucza, 5% operacji usuwa-
nia pojedynczego rekordu. Zestaw podstawowy okresla tylko stosunek operacji modyfikacji
indeksu do wyszukiwan rekordow, a liczba tych operacji jest dowolna. Domy$lnie jest to
100tys. operacji. Poniewaz wybrane indeksowania opisane ponizej posiadaja buforowa-
nie, to 100tys. operacji nie wystarczyty aby uzyska¢ stabilne wyniki. Dlatego tez testy
przeprowadzono dla 1mln operacji.

Kazdy eksperyment przeprowadzony zostal z uzyciem trzech indeksowan. Wybrano
indeksowanie z uzyciem klasycznego drzewa FD, gdzie rekordy zapisane sa wierszowo, tak
jak to ma miejsce w oryginalnym drzewie FD. Dodatkowo wybraliémy strukture FBDSM
[52], ktéra jest zmodyfikowana wersja struktury DSM [30], dostosowana do charaktery-
styki pamieci flash i dyskéw SSD. Niestety chociaz ta struktura zapisuje dane kolumnowo,
to nie jest posortowana po kluczu. Oznacza to, ze operacje takie jak wyszukiwanie i usu-
wanie potrzebuje wezytaé¢ caly zbiér danych, aby znalezé pozycje wybranego atrybutu,
a nastepnie odczytaé¢ pozostale atrybuty, znajdujace sie na tej samej pozycji ale w in-
nym obszarze pamieci. Dzieki zastosowanemu buforowaniu i podziale na dwie tabele PT
(tabele gtéwna) i LT (tabele zmodyfikowanych wartosci) znaczaco poprawiono operacje
dodawania rekordow oraz ich modyfikacji wzgledem pierwotnego pomystu DSM. Ostatnig
struktura danych jest zaproponowana struktura CF-Tree.

Zazwyczaj testujemy indeksy operujace na danych zapisanych wierszowo. Wtedy
liczba atrybutéw zadanych przez uzytkownika w kwerendzie nie ma znaczenia, poniewaz
i tak musimy odczyta¢ z dysku caly rekord. Poniewaz tym razem testujemy kolumnowe
bazy danych, to kazdy z eksperymentéw zostatl przeprowadzony kilka razy. Za kazdym
razem kwerenda szukajaca zadata wiecej kolejnych atrybutéw. Czyli gdy testowaliSmy
indeksy uzywajac danych z tabeli Sklep, to gdy kwerenda miata prosi¢ o wyszukiwanie
wartosci dla 3 kolumn (klucz zawsze mamy podany i zwracamy w rekordzie), byty to
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Nazwa kolumny Rozmiar kolumny Nazwa kolumny | Rozmiar kolummny
C_ID 4B WD 3B
CDID 1B W NAME 108
CWID 8B W_STREET_I 20B
C_FIRST 168 W_STREET.2 20B
C_MIDDLE 2B W CITY 508
C_LAST 16B W STATE B
C_STREET_1 20B W 7P 9B
C_STREET 2 20B W TAX 3B
C.CITY 20B
C_STATE 2B WD 168
C_ZIP 9B Tabela 6.7: Sklep TPC-C
C_PHONE 16B
C_SINCE 16B
C_CREDIT 2B
C_CREDIT_LIM 16B
C_DISCOUNT 8B
C_BALANCE 16B
C_.YTD_PAYMENT 16B Nazwa kolumny | Rozmiar kolumny
C_PAYMENT_CNT 4B NO_O_ID 8B
C_DELIVERY_CNT 4B NO_D_ID 4B
C_DATA 500B NO_W_ID 8B
Tabela 6.6: Klient TPC-C Tabela 6.8: Nowe Zamowienie TPC-C

Tabela 6.9: Atrybuty wybranych tabel TPC-C

kolumny W_ID (klucz), W.NAME, W_STREET _1 i W_.STREET 2. Dzieki temu mozemy
zobaczy¢ wplyw liczby zwracanych kolumn i liczby bajtow na wydajnosé kwerend podczas
gdy baza danych zapisana jest na wybranych trzech indeksach.

Rysunki 6.17, 6.18 oraz 6.19 przedstawiaja wyniki eksperymentéw dla odpowiednio
dyskow: Samsung 840, Toshiba VX 500 oraz Intel DCP4511. Eksperymenty przeprowa-
dzona na tabeli Sklep z uzyciem zestawu podstawowego Z FPpc.yt, W ktorym jako wyszu-
kiwania uzyto punktowego wyszukiwania pojedynczego rekordu. Analizujac wykresy wi-
dzimy, ze struktury zapisujace dane kolumnowo osiggaja gorszy rezultat od oryginalnego
drzewa FD zapisanego wierszowo. FBDSM nie jest przystosowany do obstugi kwerend
wyszukujacych, zatem kazda operacja przeprowadzana jest jako peten skan obszaréw pa-
mieci potrzebnych do stworzenia wyniku kwerendy. Im wigcej kolumn uzytkownik zazadat
w zapytaniu, tym wiecej obszaréw pamieci musimy wcezytac. Z kolei struktura CF-Tree
w trakcie ostatniej fazy wyszukiwania uzywa algorytmu scalania atrybutéw. Im wiecej
kolumn zwracamy, tym wiecej razy musimy wykonadé te procedure.
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FD-Tree 3 CF-Tree

2000;BDSX'A‘ A A A A——A
L. 1500
0p)
ﬁ 1000
@)
500
0= = =t t+ t+ i = £]
2 3 4 5 6 7 8 9
Liczba kolejnych zwracanych kolumn
Rysunek 6.17: Czas wykonania zestawu kwerend Z FPpgc.yt
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113B)
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Rysunek 6.18: Czas wykonania zestawu kwerend Z Ppgc.yt
Dysk: Toshiba VX500
Tabela: Sklep (113B)
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Rysunek 6.19: Czas wykonania zestawu kwerend Z FPpgc.yt
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Sklep (113B)

Jej koszt jest bardzo niski (logarytmiczny) wzgledem liczby danych znajdujacych sie w
indeksie. Jednak ze wzgledu na to, ze wyszukiwanie w strukturach FD jak i CF-Tree
rowniez jest logarytmiczne, to koszt scalania znaczaco wptywa na catkowity koszt wyszu-
kiwania punktowego. Wierszowa implementacja drzewa FD, wyszukujac podany rekord,
przechodzi drzewo z géry na dot tylko raz, wezytujac tylko jedng strone kazdego poziomu.
Mimo, iz na koncu zamiast wezytaé tylko potrzebne atrybuty, wezytujemy caty rekord, to
w przypadku tego wyszukiwania nie wplywa to na czas wykonania kwerendy, poniewaz
rekord miesci si¢ na jednej stronie.
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Liczba kolejnych zwracanych kolumn

Rysunek 6.20: Czas wykonania zestawu kwerend Z FPpgc.yt
Dysk: Samsung 840
Tabela: Klient (719B)

[ &

N

105



Rozdziatl 6 Politechnika Wroclawska ‘a?

1400 FpTree =F CF-Tree

1200M
2

2 4 o6 8 10 12 14 16 18 20 22
Liczba kolejnych zwracanych kolumn

Rysunek 6.21: Czas wykonania zestawu kwerend Z FPpgc.yt
Dysk: Toshiba VX500
Tabela: Klient (719B)

Pamietajmy, ze czas odczytu kilku bajtow jak i jednej calej strony jest taki sam na dyskach
SSD, poniewaz operujemy na catych stronach. Mimo iz wybrane dyski posiadaja rézne
charakterystyki, to na wszystkich wykresach obserwujemy ten sam trend.

700 [FD-Tree = CF-Tree
FBDSM A+

A_A_A_A

e R e e R e B e I e I T S BN T e B e B e B St B Bt B et I

OLJl_lI_ll_ll_l

2 4 6 8 1'0 12 14 16 18 20 22
Liczba kolejnych zwracanych kolumn

Rysunek 6.22: Czas wykonania zestawu kwerend Z Py,
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719B)

Rysunki 6.20, 6.21 oraz 6.22 ponownie przedstawiaja wyniki eksperymentéw dla od-
powiednio dyskow: Samsung 840, Toshiba VX 500 oraz Intel DCP4511. Tym razem uzyto
tabeli Klient. Ponownie za kazdym razem wyszukiwanie bylo przeprowadzane punktowo.
Jak mozemy zauwazy¢, mimo ze rekord tabeli Klient jest ponad 6 razy wigkszy od rekordu
tabeli Sklep, to obserwujemy te¢ sama sytuacje. Wierszowa implementacja struktury FD
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zawsze wykonuje zestaw kwerend w najkrétszym czasie. Ponownie wynika to z faktu, iz
podczas wyszukiwania punktowego wielko$¢ rekordu nie ma znaczenia, poniewaz zawsze
musimy wykonac¢ jeden odczyt, niezaleznie od liczby bajtéw jakie musimy odczytac. Warto
zauwazy¢, ze czas wyszukiwania z uzyciem struktury FBDSM wraz ze wzrostem liczby
zwracanych kolumn rosnie teraz szybciej niz w poprzedniej serii eksperymentow. Wynika
to z faktu, iz struktura FBDSM skanuje w petni obszary pamieci, im atrybut wigkszy, tym
wiekszy obszar pamieci do wezytania, co znaczaco wydhuza czas wykonania kwerendy.

1200

FD-Tree 3 CF-Tree
FBDSM A

1000
800

600
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CZAS [s]

200
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Rysunek 6.23: Czas wykonania zestawu kwerend Z Ppgc.yt
Selektywno$é 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719B)

7 poprzednich dwoéch serii eksperymentéw wiemy, ze charakterystyka dysku ma
wplyw na czas wykonania si¢ zestawu kwerend (szybszy odczyt strony to szybsze wy-
szukiwanie), jednak nie ma wptywu na trend jaki obserwowali$my. Zawsze FBDSM miato
najgorszy czas, zawsze wierszowe utozenie danych byto najlepszym wyborem do wyszuki-
wania punktowego. 7 tego wzgledu w tej serii eksperymentow zdecydowaliSémy sie na po-
kazanie wynikéw tylko dla najszybszego z wybranych dyskow: Intel DCP4511. Dodatkowo
eksperymenty przeprowadziliSmy tylko na tabeli Klient, poniewaz jej charakterystyka ma
duzy wptyw na szybko$¢ wykonywania sie kwerend wyszukiwania. Zamiast wyszukiwania
punktowego uzyliSmy tym razem wyszukiwania kluczy z catego zakresu dla réznych se-
lektywnos$ci. Rysunki 6.23, 6.24 i 6.25 przedstawiaja wyniki eksperymentow dla zestawu
Z Pzt 7 uzyciem wyszukiwan dla odpowiednio 1%, 5% oraz 10%. Tabela 6.10 zawiera
doktadnie wyniki tych eksperymentéw wraz z liczbg zwracanych bajtow przez kwerendy
wyszukujace dla uzytych w eksperymencie selektywnosci 1%, 5% oraz 10%.

Dla selektywnosci 1% najgorsze wyniki osiggneta znowu struktura FBDSM. Przy
tak matej selektywnosci zysk wynikajacy z odczytywania tylko potrzebnych fragmentéw
rekordu zniwelowany jest poprzez potrzebe skanowania calego obszaru pamieci. Nalezy
zauwazy¢, ze mimo iz podczas wyszukiwania punktowego struktura CF-Tree osiggata
gorszy czas od wierszowej implementacji FD-Tree, to tym razem nawet pomimo matej
selektywnosci, zaproponowana kolumnowa struktura osiaga znacznie lepsze wyniki od kla-
sycznej implementacji indeksu. Tym razem procedura scalajaca rekordy wywotywana jest
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Rysunek 6.24: Czas wykonania zestawu kwerend Z Ppgc.yt
Selektywno$é 5%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719B)

tylko raz podczas kazdego wyszukiwania, gdy ma miejsce pierwsze scalanie atrybutéw.
Nastepnie wystarczy przesuwaé sie o tyle samo pozycji réwnolegte na kazdym z drzew.
Dzigki temu dodatkowy czas potrzebny na scalanie kolumn jest zminimalizowany, a efekt
odczytu mniejszej liczby stron z dysku SSD znaczaco wplynat na poprawe wydajnosci
obstugi kwerendy. Im mniej kolumn musimy zwroéci¢ uzytkownikowi, tym mniej pamieci
musimy odczytac z dysku. Dlatego czas wykonania kwerendy rosnie liniowo wraz ze wzro-
stem odczytanych bajtow w celu wykonania zapytania. Dodatkowo zauwazmy, ze nawet
w przypadku zwracania catego rekordu, kolumnowy indeks CF-Tree wykonuje kwerende
w porownywalnym czasie co wierszowa implementacja drzewa FD.

Wryniki dla selektywnosci 5% i 10% sa bardzo podobne. Przy tak duzej selektywnosci
skan petlnego obszaru pamieci dla pewnych atrybutow osiaga lepszy wynik niz wierszowe
indeksowanie. Jednak struktura FBDSM wykonuje kwerende dtuzej niz wierszowe drzewo
FD w przypadku obstugi kwerendy dla catego rekordu. Z kolei nowa struktura CF-Tree
radzi sobie $wietnie. Za kazdym razem osigga krotszy czas wykonania zestawu kwerend
nie tylko do indeksu FD-Tree, ale takze od struktury FBDMS. Analizujac podstawowy
zestaw kwerend, mozemy zauwazy¢ ze struktura CF-Tree osiaga zawsze gorsze wyniki od
wierszowego indeksu w sytuacji, gdy przeprowadzamy wyszukiwanie punktowe i zawsze
lepsze wyniki, gdy przeprowadzamy wyszukiwanie z zakresu kluczy. Dodatkowo CF-Tree
zawsze wykonuje kwerendy szybciej od struktury FBDSM, poniewaz nie tylko zawiera
kolumnowe utozenie danych, ale takze jest w petni posortowana. Procedury modyfikacji
indeksu s réwnie szybkie co w strukturze FBDSM, a samo wyszukiwanie nie wykonuje
skanowania czesci tabeli, co znaczaco przyspiesza wykonanie tego zapytania w stosunku
do implementacji w FBDSM.
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Rysunek 6.25: Czas wykonania zestawu kwerend Z FPpgc.yt
Selektywno$é 10%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719B)
Selektywno$é 1% Selektywno$é 5% Selektywno$é 10%
Liczba
zwracanych | gy | pppen | CFT | FD | FBDSM | CFT | FD | FBDSM | CFT
kolumn
(bajtow)
2 (8B) 420s 573s 10s 2084s 581s 25s 4167s 592s 48s
3 (16B) 420s 581s 18s 2084s 605s 49s 4167s 640s 96s
4 (32B) 420s 591s 28s 2084s 653s 97s 4167s 734s 190s
5 (34B) 420s 593s 28s 2084s 659s 97s 4167s 747s 190s
6 (50B) 420s 603s 37s 2084s 707s 145s | 4167s 842s 284s
7 (70B) 420s 616s 50s 2084s 766s 204s | 4167s 960s 403s
8 (90B) 420s 629s 63s 2084s 826s 264s | 4167s 1078s 521s
9 (110B) 420s 641s 76s 2084s 885s 323s | 4167s 1197s 640s
10 (112B) 420s 644s 76s 2084s 891s 323s | 4167s 1210s 640s
11 (121B) 420s 650s 82s 2084s 918s 350s | 4167s 1262s 692s
12 (137B) 420s 660s 92s 2084s 966s 398s | 4167s 1357s 787s
13 (153B) 420s 668s 100s | 2084s 990s 422s | 4167s 1405s 83bs
14 (155B) 420s 671s 100s | 2084s 997s 422s | 4167s 1418s 8358
15 (171B) 420s 680s 109s | 2084s 1045s 470s | 4167s 1512s 929s
16 (179B) 420s 688s 117s | 2084s 1069s 494s | 4167s 1560s 977s
17 (195B) 420s 698s 127s | 2084s 1117s 542s | 4167s 1645s 1072s
18 (211B) 420s 707s 136s | 2084s 1165s 590s | 4167s 1749s 1166s
19 (215B) 420s 713s 142s | 2084s 1178s 603s | 4167s 1773s 1190s
20 (219B) | 420s 718s 147s | 2084s 1190s 616s | 4167s 1797s 1214s
21 (719B) 420s 1012s 441s | 2084s 2656s 2081s | 4167s 4728s 4145s

Tabela 6.10: Dokladnie wyniki eksperymentéw dla Z P,4e.,: z wyszukiwaniem

zakresowym
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719B)
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Rozszerzony zestaw kwerend

Celem zestawu rozszerzonego jest symulacja hurtowni danych na podstawie zestawéw
w TPC-C. Poczatkowo tabela zawiera 10mln rekordéw. Nastepnie przeprowadzamy ko-
lejno dodawanie, wyszukiwanie i usuwanie rekordéw. Kazde wyszukiwanie ma ustawiong
selektywnos$é na poziomie 1%, 5% lub 10% calej tabeli. Charakterystyka wszystkich czte-
rech zestawoéw opisana w rozdziale 4 jest nastepujaca:

1. ZR, - 100 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 5 rekordow, 10 wyszukiwan
o podanej selektywnosci oraz usuwanie 5 rekordow,

2. ZRp - 5 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 100000 rekordow, 5 wyszu-
kiwan o podanej selektywnosci oraz usuwanie 100000 rekordow,

3. ZR¢ - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 10000000 rekordéw, 20
wyszukiwan o podanej selektywnosci oraz usuwanie 1000000 rekordow,

4. ZRp - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 1000000 rekordéow, 10 wy-
szukiwan o podanej selektywnosci oraz usuwanie 10000 rekordow.

FD-Tree T
CF-Tree A+

2 4 6 8 10 12 14 16 18 20 22
Liczba kolejnych zwracanych kolumn

Rysunek 6.26: Czas wykonania zestawu kwerend Z R 4
Selektywno$é 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719B)
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FD-Tree T
CF-Tree %

2 4 6 8 10 12 14 16 18 20 22
Liczba kolejnych zwracanych kolumn

Rysunek 6.27: Czas wykonania zestawu kwerend Z Rp
Selektywno$é 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719B)

W poprzedniej serii eksperymentow struktura FBDSM osiggneta najgorszy czas ob-
stugi kwerend. Zaréwno wyszukiwanie punktowe jak i wyszukiwanie zakresu o malej selek-
tywnosci wykonywato sie dtuzej od indeksowania CFT oraz od wierszowej implementacji
drzewa FD. Rowniez w tej serii FBDSM prezentowata najstabsze osiggi. Aby lepiej zobra-
zowaé roznice pomiedzy FD a CFT, na wykresach nie umiescilismy wynikéw struktury
FBDSM. Mimo iz r6zne modele dyskéw SSD osiagaly rézne czasy (poniewaz maja rézny
czas wykonania odczytu i zapisu), to jednak charakterystyka obserwowalna na wykre-
sach byta dokladnie taka sama. Z tego wzgledu w pracy umiesciliémy tylko wyniki dla
najszybszego dysku Intel DCP4511.

Rysunki: 6.26, 6.27, 6.28, 6.29 przedstawiaja catkowity czas potrzebny do wykonania
zestawéw odpowiednio ZR 4, ZRp, ZRc 1 Z Rp ze wzgledu na liczbe zwracanych kolejnych
kolumn z tabeli Klient (717B). Do eksperymentow uzyto dysku Intel DSP4511, a selektyw-
nosé¢ ustawiono na 1%. Tabela 6.11 zawiera doktadnie wyniki tych eksperymentéw. Zestaw
Z R4 nastawiony jest na duza liczbe wyszukiwan, przy matej liczbie modyfikacji tabeli.
Przy takim uzyciu bazy, preferowanym sposobem przechowywania danych jest kolumnowe
utozenie rekordéw. Dzieki temu podczas wyszukiwania wezytujemy tylko potrzebne frag-
menty rekordu. Wyniki eksperymentéw potwierdzaja te teze. Poczatkowo gdy uzytkownik
potrzebuje tylko 2 kolumny, czas wykonania kwerendy przez CF-Tree jest ponad 30 krot-
nie mniejszy niz oryginalnego drzewa FD. Oczywiscie uzywajac indeksu CFT im wigcej
kolumn musimy wczytaé, tym czas potrzebny na wykonanie zapytania jest wiekszy. Jed-
nak zawsze kolumnowy indeks osiaga lepsze wyniki niz drzewo FD. Nawet gdy musimy
wezytaé caty rekord, obie struktury wykonuja zestaw kwerend w podobnym czasie.
Zestaw Z Rp nastawiony jest na modyfikacje tabeli, zawiera tylko 5 wyszukiwan i 200tys.
operacji modyfikacji (dodawania i usuwania). Ze wzgledu na charakterystyke tego ze-
stawu, czas obstugi zapytan w momencie gdy zwracamy ponad 12 kolumn jest bardzo po-
dobny dla obu struktur. Ponizej tej liczby zwracanych kolumn, CFT osigga wyniki okoto
10% lepsze od drzewa FD. Wynika to z faktu, iz czas uzyskany przez wyszukiwania jest
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ttumiony przez modyfikacje, ktore zajmuja wiecej czasu, ze wzgledu na charakterystyke
dysku SSD. Warto réwniez zauwazy¢, ze w poprzednich eksperymentach, czas potrzebny
na wykonanie kwerend podczas zwracania catego rekordu w zapytaniu byt podobny dla
obu indekséw. Tym razem oryginalne drzewo FD osiggneto o 15% lepszy rezultat od
kolumnowego indeksu CF-Tree.

1400 [FD-Tree &=
CF-Tree %A

2 4 (3) 8 10 12 14 16 18 20 22
Liczba kolejnych zwracanych kolumn

Rysunek 6.28: Czas wykonania zestawu kwerend Z Ro
Selektywnosé 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719B)

FD-Tree 5
CF-Tree A+

2 4 6 8 10 12 14 16 18 20 22
Liczba kolejnych zwracanych kolumn

Rysunek 6.29: Czas wykonania zestawu kwerend Z Rp
Selektywnosé 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719B)
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FD-Tree
CF-Tree A

2 4 §) 8 10 12 14 16 18 20 22
Liczba kolejnych zwracanych kolumn

Rysunek 6.30: Czas wykonania zestawu kwerend Z R 4
Selektywno$é 5%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719B)

ZR, ZRjp ZRo ZR,
Liczba zwracanych | pry | opp | pp | cFT | FD | CFT | D | CFT
kolumn (bajtéw)

2 (8B) 3475 | 1s | 2.39s | 1,99s | 1030s | 1019s | 86s | S4s
3 (16B) 34,75 | 1s | 2.39s | 2,0s | 1030s | 1019s | 86s | Sds
1 (32B) 34,75 | 1,065 | 2.39s | 2,025 | 1030s | 1021s | 865 | 8bs
5 (34B) 34,75 | 1,66 | 2.39s | 2,035 | 1030s | 1021s | 865 | 8bs
6 (50B) 34,75 | 2,445 | 2.39s | 2,055 | 1030s | 10225 | 86s | 85s
7 (70B) 34,7s | 3,425 | 2.39s | 2,07s | 1030s | 1024s | 865 | Sbs
8 (90B) 34,7s | 4,41s | 2.39s | 2,005 | 1030s | 1026s | 865 | Sbs
9 (110B) 34,75 | 5,3%s | 2.39s | 2,125 | 1030s | 1028s | 86s | 8bs
10 (112B) 34,75 | 5,47s | 2.39s | 2.12s | 1030s | 1028s | 86s | 8bs
11 (121B) 34,75 | 5,91s | 2.39s | 2,13s | 1030s | 1029s | 865 | 8bs
12 (137B) 34,75 | 6,75 | 2.39s | 2,155 | 1030s | 1030s | 865 | Sbs
13 (153B) 34,75 | 7.09s | 2.39s | 2,16s | 1030s | 1031s | 865 | Sbs
14 (155B) 34,7s | 7,195 | 2.39s | 2,17s | 1030s | 1031s | 865 | Sbs
15 (171B) 34,7s | 7,07s | 2.39s | 2,19s | 1030s | 1033s | 865 | 865
16 (179B) 34,75 | 8,365 | 2.39s | 2.2s | 1030s | 1033s | 86s | 86s
17 (195B) 34,75 | 9,14s | 2.39s | 2.21s | 1030s | 1035s | 86s | 86s
18 (211B) 34,75 | 9,925 | 2.39s | 2,235 | 1030s | 1036s | 865 | S6s
19 (215B) 34,75 | 10,125 | 2.30s | 2,24s | 1030s | 1037s | 865 | S6s
20 (219B) 34,7s | 10,325 | 2.30s | 2,24s | 1030s | 1037s | 865 | 865
21 (719B) 34,75 | 34,73s | 2.30s | 2,86s | 1030s | 1042s | 865 | 88s

Tabela 6.11: Dokladnie wyniki eksperymentéw dla zestawoéw rozszerzonych
Selektywno$é 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719B)
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Cechy charakterystyczne zestawéw ZReo i ZRp sa dosé podobne. Tak jak poprzedni
Z Rp, obydwa zestawy nastawione sg na modyfikacje tabeli. Jednak tym razem te dys-
proporcje sa o wiele wieksze. Zestaw Z R zawiera 20 wyszukiwan i az 11 milionéw mo-
dyfikacji. Zestaw Z Rp sktada sie z 10 wyszukiwan i 1 milion modyfikacji. Chociaz wyniki
obu tych eksperymentéw réznig sie catkowitym czasem wykonania, to jednak posiadaja
ten sam trend i charakterystyke. W obu przypadkach modyfikacje tabel wykonuja sie
tak dhugo, ze czas potrzebny na wyszukiwania jest pomijalny. Warto jednak zauwazy¢,
ze kolumnowe indeksy sa gtéwnie zoptymalizowane pod wyszukiwania rekordéw. Nasza
zaproponowana struktura CF'T nie tylko dobrze radzi sobie z zestawami, gdzie dominuja
odczyty danych, ale réwniez z modyfikacjami tabeli. Czas uzyskany podczas obu zestawéw
jest bardzo podobny (nie rézni sie wiecej niz 5%) dla obu indekséw. Taki wynik jest wrecz
imponujacy, z tego mozemy wywnioskowac, ze CFT jest dobrym wyborem niezaleznie od
charakterystyki kwerend wykonujacych si¢ na bazie danych.

W kolejnej serii eksperymentow sprawdzilismy jak indeksy radza sobie z zapytaniami
o wiekszej selektywnosci. Im wiecej danych mamy do wezytania, tym wiecej zyskujemy
na kolumnowym utozeniu danych, poniewaz pomijamy wiecej pamieci, ktora wierszowa
implementacja musi odczyta¢. Rysunki 6.30 oraz 6.31 przedstawiaja wyniki tej serii eks-
perymentéw. Tym razem przedstawiliSmy tylko zestawy ZR4 o ZR¢, czyli zestawy o
skrajnych charakterystykach. Wyniki jakie mozemy zaobserwowac¢ potwierdzaja nasza hi-
poteze. Przy znaczniej wiekszej niz poprzednio selektywnosci (réwnej 5%), kolumnowy
indeks CF-Tree osiaga lepsze czasy nie tylko w zestawie ZR 4, ale takze w Z R¢. Dzieje
sie tak poniewaz, przy duzej selektywnosci operacja wyszukiwania nie jest juz kosztem
pomijalnym. Tym razem zysk uzyskany w operacji wyszukiwania znaczaco wptywa na
catkowity czas wykonania kwerend, co widoczne jest na omawianych wykresach.

FD-Tree
1600  CF-Tree A

2 4 6 8 10 12 14 16 18 20 22
Liczba kolejnych zwracanych kolumn

Rysunek 6.31: Czas wykonania zestawu kwerend Z Ro
Selektywno$é 5%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719B)
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Rysunek 6.32: Czas wykonania zestawu kwerend Z R 4
Selektywno$é 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Sklep (113B)
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Rysunek 6.33: Czas wykonania zestawu kwerend Z R¢
Selektywno$é 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Sklep (113B)

Ostatnia seria eksperymentéw zostata wykonania na mniejszej tabeli - Sklep. Re-
kord tej tabeli ma rozmiar tylko 113B, w przeciwienstwie do poprzedniej tabeli Klient
o rozmiarze rekordu az 719B. Celem tej serii jest zbadanie wpltywu charakterystyki ta-
beli (rozmiar rekordu, liczba kolumn) na réznice pomiedzy wynikami osiagnietymi przy
uzyciu kolumnowego indeksu i wierszowego indeksu. Rysunki 6.32 i 6.33 przedstawiaja
wyniki ostatniej serii eksperymentéw dla odpowiednio zestawéw ZR4 i ZR¢. Selektyw-
no$é¢ tym razem byla ustawiona z powrotem na 1%. Mniejsza tabela, zawierajaca mniej
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kolumn, to mniejszy zysk z pominiecia fragmentu rekordu. Widzimy to na prezentowanych
wykresach. Przy wykonywaniu zestawu Z R 4, kolumnowy indeks CFT osiagat ponad 30
krotnie lepszy czas od indeksu FD w przypadku, gdy uzytkownik prosit o dwie kolumny
z tabeli Klient. Tym razem ten zysk jest tylko 6 krotny i zmniejsza sie znacznie szybciej
niz w przypadku poprzednich kwerend. Charakterystyka wykresu 6.33 jest taka sama jak
charakterystyka wykresu 6.28. W obu przypadkach czas wykonywania kwerend z wyko-
rzystaniem obu struktur jest bardzo podobny. Patrzac na charakterystyke obu wykresow,
mozemy stwierdzi¢, ze rozmiar rekordu nie miat duzego wptywu na czas wykonania ze-
stawu kwerend, poniewaz zestaw nastawiony jest na modyfikacje bazy a nie na odczyty.
Operacje dodawania i usuwania przeprowadzana sa podczas reorganizacji drzew na ca-
tych rekordach, dlatego liczba kolumn obstugiwana przez kwerendy nie ma wplywu na
ten zestaw.

Podsumowujac nowa struktura CF-Tree dzieki kolumnowemu utozeniu danych wyko-
nuje wyszukiwania znacznie szybciej niz oryginalna wierszowa implementacja drzewa FD.
Niestety podczas wyszukiwania punktowego, CFT musi wykona¢ dodatkows procedure
scalania atrybutéw w rekord. Chociaz algorytm posiada logarytmiczny czas, to znaczaco
wplywa na pogorszenie wynikéw osigganych przez CFT wzgledem FD nawet w przypadku
zwracania niepetnego rekordu. Catkiem inng sytuacje indeks prezentuje podczas wyszu-
kiwania catego zakresu, wtedy algorytm scalania wykonywany jest tylko raz, przez co
ma praktycznie zerowy wplyw na czas obstugi kwerendy. W zapytaniach potrzebujacych
maty podzbiér atrybutéw nowy indeks CF-Tree osiaga nawet 30 krotnie lepszy czas od
drzewa FD. Oczywiscie przewaga uzalezniona jest od liczby zwracanych kolumn, selek-
tywnosci zapytania oraz rozmiaru rekordu. Dodatkowo warto zauwazy¢, ze CF-Tree radzi
sobie Swietnie nie tylko w zestawach nastawionych na wyszukiwania, ale réwniez osiaga
poréwnywalny czas wzgledem wierszowego FD w zestawach modyfikujacych baze danych.
Przeprowadzona analiza oraz eksperymenty pokazuja praktyczng przydatno$é nowej, za-
proponowanej struktury CF-Tree dla baz danych przechowywanych na dyskach SSD.

6.6 Indeksowanie czeSciowe

Stworzenie idealnego zbioru indeksow zawierajacego wszystkie potrzebne struktury
to bardzo trudne zadanie, przed ktérym staja administratorzy baz danych. Z tego wiec
powodu dazy sie do automatyzacji procesu tworzenia indekséw [53], [54], [55]. Stosuje
sie podejscia, ktére probuja dostosowywaé porzadek bazy danych i kolejne indeksy wraz
ze zmiang kwerend. Kolumny po ktorych musimy sortowa¢ dane podczas zapytania sg
monitorowane i analizowane. Dzigki temu silnik bazy stwierdza, czy potrzebny jest nowy
indeks oraz czy istniejacy indeks przestat by¢ juz uzywany. W przeciagu kilku ostatnich lat
pojawito sie kolejne podejscie do automatyzacji procesu indeksowania. W [56] [57] zapro-
ponowano Indeks Cracking jako nowg metode automatycznego, iteracyjnego tworzenia
indeksu. W wyniku dziatania kwerendy czes¢ tabeli jest reorganizowana, aby dostoso-
waé si¢ do wzorca obecnego zapytania. Proces ten prébuje zamortyzowaé koszt tworze-
nia indeksu dzielac go na wiele czesci. Indeks Cracking uzywa metody podziatu danych
na partycje (ang. partition) wzgledem elementéw z zakresu zapytania i dziala podobnie
do sortowania szybkiego (ang. quicksort) [58]. Chociaz Indeks Cracking jest bardzo do-
brym podejsciem do automatyzacji tworzenia indeksu, to jednak metoda ta ma kilka wad.
Przede wszystkim czeste reorganizacje na matych cze$ciach tabeli sa stosunkowo wolne w
przypadku gdy uzywamy dyskéw SSD. Po drugie, szybko$¢ tworzenia indeksu zalezna jest
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od wzorca kwerend. Tak jak w sortowaniu szybkim, ztozonos¢ obliczeniowa zalezna jest od
wyboru elementu rozdzielajacego partycje (ang. pivot). Kolejna metoda automatycznego
tworzenia indeksu podczas kwerend zostala zaproponowana w [13]. Adaptive Merging w
przeciwienstwie do Indeks Cracking korzysta z algorytmu scalania posortowanych list tak
jak sortowanie przez scalanie (ang. mergesort) [62]. Gdy po raz pierwszy musimy wyszu-
kaé elementy biorgc pod uwage wartosci z danej kolumny, kopiujemy tabele wczytujac
tyle danych na raz, ile miesci sie w buforze. Nastepnie sortujemy warto$ci w obrebie danej
partycji. W kolejnych zapytaniach bedziemy usuwaé¢ dane z posortowanych partycji i two-
rzy¢ nowa. W ten sposob uzyskamy po pewnym czasie zbior partycji, ktore nie tylko sa
posortowane wewnetrznie, ale takze tworza posortowany ciag. Obie te metody zostaty do-
ktadnie oméwione w rozdziale 2. Ze wzgledu na schemat dziatania obu algorytmoéw Indeks
Cracking stosuje sie dla baz danych zapisanych w szybkiej pamieci operacyjnej komputera,
a Adaptive Merging w sytuacji, gdy tabela przechowywana jest na pamieciach blokowych
takich jak dyski HDD czy dyski SDD. Niestety w oryginalnej wersji Adaptive Merging
nie brano pod uwage roéznic pomiedzy dyskami HDD a innymi pamieciami blokowymi
jak nowsze modele dyskéw SDD. Z tego powodu zaproponowaliSmy nowy system do cze-
Sciowego indeksowania danych, dostosowany w peilni do charakterystyki pamieci flash i
dyskéw SSD - Lazy Adaptive Merging [4].

6.7 System Lazy Adaptive Merging

Lazy Adaptive Merging (LAM) [4] to kolejne iteracyjne podejscie tworzenia indeksu
czesciowego jako efekt uboczny kazdej kwerendy. Jest dostosowany do blokowej pamieci
flash i dyskow SSD oraz posiada wszystkie cechy dobrego systemu do przechowywania
danych na tej pamieci. Nalezg do nich:

« Buforowanie - dyski SSD najszybciej przeprowadzaja zapis sekwencyjny, poniewaz
moga zapisa¢ dane réwnolegle na kilku ko$ciach w tym samym czasie. Tak samo jak
w przypadku baz danych zapisanych w RAM (ang. in-memory database) wazna jest
pamieé¢ podreczna procesora (ang. cache), tak dla dyskow SSD wazne jest umiejetne
buforowanie danych w pamieci operacyjnej komputera (RAM). Zamiast zapisywaé
kazda dang pojedynczo, co wywota wiele operacji kasowan duzych blokéw, lepiej
jest wprowadzi¢ maty bufor o rozmiarze kilku kilobajtéw tak aby wykonywaé¢ zapis
petnych stron.

« Wyréwnanie (ang. alignment) - flash typu NAND, ktéry uzywany jest w dys-
kach SSD, potrafi odczytywad i zapisywac tylko pelne strony. Tak wiec jesli chcemy
zapisa¢ jeden bajt, musimy zapisa¢ caly strone. Jeszcze gorzej wypada kasowanie
bloku. Operacja ta mozliwa jest do wykonania na pelnym bloku (32-64 strony). Dla-
tego wazne jest, aby zapisywaé¢ dane obok siebie, by méc jedng operacjag wezytacé
wiele potrzebnych danych bez marnowania czasu na odczyt przypadkowej zawartosci
strony.

« Leniwe usuwanie - operacja kasowania bloku jest najwolniejsza operacja na pa-
mieci flash. Ze wzgledu na pewne fizyczne ograniczenia opisane w rozdziale 3 musimy
skasowaé caty blok przed ponownym zapisem danych. Zatem jesli chcemy zmienic¢
warto$¢ na danej stronie, musimy wcezyta¢ caty blok do pamieci RAM, zaktualizo-
waé dane, usung¢ blok, a nastepnie jeszcze raz go zapisa¢. Caly proces jest dhugi i
kosztowny, a wigc warto go optymalizowa¢. Dobrym sposobem jest wprowadzenie
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dziennikéw pozwalajacych odroczy¢ wymazanie bloku w czasie, a takze agregowac
potrzeby wykonania tej operacji.

e Zbieranie informacji - czesto mozna gromadzi¢ metadane, aby méc zoptymali-
zowaé pewne operacje. Gdy wiemy, ze tabela czesciej uzywana jest do odczytu niz
zapisu, wowczas warto tak przeorganizowa¢ dane, aby przyspieszy¢ wyszukiwanie
kosztem wstawiania. Nie warto jednak przesadza¢ z wielko$ciami tych danych, tak
aby nie zdominowaty kosztu operacji. Najlepiej zapisywac¢ je w szybkiej pamieci
RAM, a podczas awarii systemu odzyskiwac¢ je podczas ponownego uruchamiania.

Podczas opracowywania struktury danych do indeksowania nie musimy skupiaé sie na
wyzej wymienionych cechach systemu, poniewaz nowa strukture umieszczamy wewnatrz
silnika bazy danych, ktéry posiada te i wiele innych mechanizmoéw przyspieszajacych prace
na zgromadzonych danych. Warto jednak zauwazy¢, ze LAM nie jest struktura danych, ale
catym system, ktéry wspiera kazdg operacje podczas tworzenia kolejnych czesci indeksu.
Nie moze on skorzysta¢ z gotowych rozwiagzan silnika baz danych, poniewaz wprowadza
nowe, nieznane dla silnika operacje. Z tego powodu, préba implementacji dobrych cech
systemu pracujacego na dyskach SSD jest waznym elementem zaproponowanego algo-
rytmu.

6.7.1 Struktura LAM

Lazy Adaptive Merging w przeciwienstwie do klasycznego Adaptive Merging nie
usuwa danych podczas tworzenia nowej partycji. W zamian za to zapisuje zuzycie bloku w
specjalnej tablicy, aby moc analizowaé liczbe nieusunietych danych. Nadaje sie do zapisu
wierszowego jak i kolumnowego, tworzac indeks algorytmem wstawiania zbiorczego (ang.
bulkload). Zatem wszystko zalezy od wybranej struktury do indeksowania. Jesli struktura,
posiada kolumnowy zapis tabeli, wéwczas LAM w pelni to wykorzysta tworzac czesciowy
kolumnowy indeks. Nasz nowy system potrafi takze wspotpracowaé ze strukturami uzywa-
nymi przez indeksy zoptymalizowane dla pamieci flash takie jak LA ([26]) czy FD ([25]).
System Lazy Adaptive Merging korzysta z nastepujacych struktur danych:

1. Partycja - podstawowa struktura przechowujaca zbiér posortowanych danych. Wiel-
kos¢ partycji zawsze jest wielokrotno$cia rozmiaru bloku kosci flash, aby zminima-
lizowaé¢ narzut zwigzany z zapisem, odczytem, a takze usuwaniem danych. Podczas
pierwszej kwerendy dane wczytywane sg do bufora i sortowane. Nastepnie zapisy-
wane sg na dysku SSD. Kolejne partycje tworzone sg podczas procesu scalania kilku
partycji, aby zmniejszy¢ liczbe uzywanych blokow. Dane sg posortowane wewnatrz
kazdej partycji, a wiec mozemy wyszukac potrzebny klucz w czasie logarytmicznym
uzywajac klasycznego wyszukiwania binarnego. Dodatkowo kazda partycja posiada
dwa atrybuty, najmniejszg i najwieksza warto$é klucza jaka jest w partycji. Atry-
buty te zapisane sa w pamieci RAM lub w drzewie PB+ [63]. Dzieki nim bez odczytu
partycji mozemy stwierdzi¢ czy zawiera potrzebne dane czy nie.

2. Drzewo PB+ (ang. Partitioned B+ tree) - drzewo stuzy do zarzadzania zbio-
rem partycji. Struktura jak i algorytmy wykonywane na tym drzewie sa bardzo
podobne do zwyklego drzewa B+. Kazda partycja posiada klucz sztuczny, wedtug
ktorego jest przechowywana w drzewie. Majac drzewo z adresami partycji, mozemy
tatwo nimi manipulowaé¢ tzn. dodawa¢ nowe i usuwac stare. Wyszukiwanie danych
moze odbywac si¢ rownolegte na kilku partycjach. Strukture najlepiej zapisa¢ w pa-
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mieci RAM, poniewaz mozna ja tatwo zbudowaé ze zbioru partycji zapisanych na
nieulotnej pamieci. Pelny opis struktury mozna znalezé w [63].

3. Bufor do sortowania - fragment szybkiej pamieci RAM o ustalonym rozmiarze
BS (ang. Buffor Size) uzywany do sortowania danych przed zapisem do partycji. Im
wiekszy bufor, tym wiecej danych mozna posortowa¢ za jednym razem. Zatem im
wigksze BS tym mniej bedzie partycji, czyli szybciej bedziemy mogli wyszukiwaé
dane podczas zapytania.

4. Tablica zuzycia danych (ang. usage) - tablica o rozmiarze liczby blokéw po-
trzebnych do zapisania tabeli lub kolumny (w zaleznosci od sposobu zapisu bazy).
Kazdy blok ma swoje wtasne pole w tablicy, w ktérym zapisana jest liczba uzy-
tych danych (zapisanych juz w indeksie). Przyktadowo, jesli blok piaty ma rozmiar
32 stron (na kazdej stronie mieéci 5 rekordéw) i 10 danych zapisanych jest juz w
indeksie to usage[5] = 10. Tablica ta jest najwazniejsza struktura uzywana przez
LAM, poniewaz dzieki niej algorytm moze podjaé¢ decyzje o reorganizacji i usunieciu
zduplikowanych danych. Reorganizacja przeprowadzana jest wtedy, gdy liczbe blo-
kéw mozna zredukowaé o warto$¢ wieksza lub réwna parametrowi MT' (ang. Merge
Treshold). Struktura zapisana jest w szybkiej pamieci RAM. Aby uniknaé utraty
informacji podczas braku zasilania, mozliwe jest wprowadzenie cyklicznego zapisu
tych danych na dysk.

5. Indeks - do indeksowania mozna uzy¢ dowolnej struktury, ktéra jest dostosowana
do pamieci flash oraz posiada wszystkie cechy wymagane nasz system.

6. Dziennik (ang. journal) - poniewaz nie usuwamy danych natychmiastowo pod-
czas wykonywania kwerendy, musimy stwierdzi¢ skad czytamy dane: z indeksu czy
z partycji. Samo wyszukiwanie w indeksie jest stosunkowo tanie, jednak skan par-
tycji jest kosztowny. Aby zredukowaé te koszty, wprowadzony zostal dziennik. Jest
to lista par uporzadkowanych. Kazda krotka zawiera zakres kluczy, ktore znajduja
sie w indeksie, czy to poprzez skopiowanie ich z partycji do indeksu czy poprzez
wstawienie nowych danych bezposrednio do niego. Dodatkowo zapisujemy tam réw-
niez dane, ktore usunicto z partycji. Dzicki temu podczas wyszukiwania mozemy
stwierdzi¢, ze rekord znajduje sie w indeksie. Za pomocy szybkiego wyszukiwania w
strukturze indeksu dowiemy sig, czy rekord o podanym kluczu zostal usuniety. Taka
operacja jest o wiele szybsza od skanowania partycji w celu stwierdzenia nieobec-
nosci usunietej danej. Przyktadowo jesli podczas pierwszego zapytania zapiszemy
klucze z zakresu b — g, a podczas drugiego a — ¢, u — z, to dziennik bedzie zawierat
krotki: {(b, g), (a,b), (u, z)}. Ze wzgledu na informacje odnosnie usunietych danych,
ktorych nie da sie odzyska¢ po restarcie systemu, dziennik zapisany jest na dysku
oraz czesciowo buforowany w pamieci RAM, aby przyspieszy¢ jego odczyt.

Rysunek 6.34 przedstawia przyktadowy stan procesu tworzenia indeksu czesciowego
przez LAM. Dla uproszczenia zatdézmy, ze tabela ma 18 rekordow. Kolumna, po ktorej
zaczynamy sortowac, ma uktad w pamieci: (1, 26, 13, 5, 3, 20, 21, 10, 9, 12, 18, 6, 2, 4,
16, 20, 24, 11). Bufor moze pomiescié¢ tylko 6 rekordéw na raz. Sytuacja przedstawiona na
rysunku ma miejsce po wykonaniu czterech kwerend: 2 - 5, 21 - 24, 16 - 16, 6 - 9. Wielkos¢
partycji w tym momencie ograniczona jest przez wielkos¢ bufora, w ktorym odbywa sie
sortowanie. Na rysunku przedstawione sg trzy partycje P1, P2, P3, kazda o pojemnosci
trzech blokéw. Kazdy blok moze pomiesci¢ dwa rekordy. Zamiast catego rekordu przed-
stawione zostaly wartosci liczbowe, ktére przedstawiaja wartos¢ klucza. Rekordy podczas

119



Rozdziatl 6 Politechnika Wroclawska ‘&E

RAM

Zuzycie blokéw
(1,1,0,1,1,1,2,1,1]

Drzewo PB+
{(1,26), (1, 21), (2, 24)}

Bufor Dziennik
Sortujacy {(2,5), (21, 24), (16, 16), (6, 9)}

A

BUFOROWANIE

SSD

Dziennik
{(2, 5), (21, 24), (16, 16), (6, 9)}
Indeks
P3 rtycj o (2,3,4,5,6,9, 16, 21, 24)
[ 12 {513 ]2026]| |10,12]18,21] | 11,16]20,24]
P1 P2 P3

Rysunek 6.34: Przyktad struktury LAM

pierwszego zapytania sa sortowane w buforze i zapisywane do partycji. Dlatego dane we-
wnatrz kazdej partycji sa posortowane. Dostep do partycji odbywa si¢ poprzez drzewo
PB+. Kolor szary symbolizuje dane wstawione do indeksu, ktére jednak ze wzgledu na
minimalizacje liczby modyfikacji blokow dysku SSD nie zostaly jeszcze usuniete. Czyta-
jac dziennik mozemy tatwo zauwazy¢, jakie dane zostaly przepisane do indeksu. Zatem
jesli kolejna kwerenda bedzie zadalta wartodci z zakresu (7 - 11), to analizujac dziennik
stwierdzimy, ze (7-9) wezytamy z indeksu a (10 - 11) z partycji. Tablica zuzycia blo-
kéw monitoruje liczbe danych, ktére czekajg na usuniecie. Przyktadowo blok pierwszy z
partycji pierwszej (P1) zawiera jedna przepisang dana (w tym przyktadzie strona jest w
stanie pomiesci¢ tylko jeden rekord), stad usage[0] = 1, trzeci blok nie ma zadnej danej
wstawionej do indeksu, dlatego usage[3] = 0. Dzieki tej tablicy algorytm rozwiazujacy
problem ciggtego pakowania moze znalez¢ sposob na takie potaczenie blokéw w inng par-
tycje, ktore zmniejsza znaczaco liczbe blokéw. Wtedy nastepuje reorganizacja: usuwane sg
stare partycje, a dodawane nowe. Dzieki strukturze PB+ operacje sa proste do wykonania
i nie zaburzajg pracy algorytmu.

Rysunek 6.35 przedstawia cztery kroki systemu Lazy Adaptive Merging podczas two-
rzenia indeksu czesciowego. Dla uproszczenia zatézmy, ze tabela ma 15 rekordéw, a kazda
liczba przedstawia wartos¢ atrybutu, ktory bedzie nowym kluczem. Kolumna, po ktérej
zaczynamy sortowaé, ma uklad w pamieci: (5, 1, 10, 15, 7, 2, 8, 3, 4, 14, 11, 6, 12, 9,
13). Strona dysku SSD moze pomiesci¢ tylko jeden rekord, a blok maksymalnie 3 rekordy.
Bufor moze mie¢ rozmiar 6 rekordéw, a wiec tylko tyle mozemy sortowaé jednoczes$nie.
Zatem partycja moze skladaé¢ sie z nie wiecej niz z 6 rekordéw (2 blokéw). Aby upro-
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Stan poczatkowy rekordéw
{5,1,10,15,7,2,8,3,4,14,11,6,12,9, 13}

Kwerenda:

Wyszukaj (13-13) Zuzycie blokéw
| 125/71015] [346[811,14] [912 ] Indeks [0,0,0,0,0]
P1 P2 P3 (13)

Dziennik
{(13,13)}
Kwerenda:

Wyszukaj (4-8) Zuzycie blokéw
| 125 71015] [3.456[81114] [912 ] Indeks [1,1,2,1,0]
Pl P2 P3 (4,5,6,7,8,13)

Dziennik
{(13,13),(4,8)}
Kwerenda:

Wyszukaj (3-7),

Usun 1 Zuzycie blokéw
| 12571015 [346]811,14] | 912 ] Indeks [2,1,3,1,0]
P1 P2 P3 (3,4,5,6,7,8,13)

Dziennik
{(13,13), (4,8), (3,7), (1, 1)}
Reorganizacja
Zuzycie blokow
010
P1' P2 P3

Rysunek 6.35: Przyktadowy proces tworzenia czesciowego indeksu z uzyciem systemu
LAM

sci¢ rysunek, pominiete zostato drzewo PB+. Pamietajmy jednak, ze zapisane w nim sa
minimalne i maksymalne wartosci kluczy kazdej partycji oraz fizyczny adres na dysku.
Ustalmy takze parametr MT = 2 (ang. Merge Treshold). W zwiazku z tym mozemy
przeprowadzi¢ reorganizacje dopiero wtedy, gdy istnieje mozliwo$é¢ zredukowania liczby
blokéw o przynajmniej dwa. Na poczatku dostajemy kwerende z zakresu (13-13). Dane
wezytywane sa do bufora i sortowane, nastepnie zapisywane w partycjach. Sam zakres
kwerendy dodawany jest do indeksu. Z tego powodu w indeksie zapisalismy klucz 13, a
takze utworzyliémy pierwszy wpis w dzienniku: pare (13,13). Kolejno mamy zapytanie
o zakresie (4 - 8). Po pierwsze czytamy nasz dziennik aby sprawdzi¢, czy zakres zapy-
tania pokrywa si¢ z kluczami zapisanymi juz w indeksie. Niestety wartos¢ 13 jest poza
zakresem (4 - 8), a wiec musimy wezytaé wszystkie wartosci z partycji. Dzieki atrybutom
partycji zapisanych w drzewie PB+ stwierdzamy, ze partycja P3 nie zawiera potrzebnych
danych, wiec nie bedziemy jej wezytywac. Uzywajac informacji zapisanych w szybkiej pa-
mieci RAM okreslimy, ktére strony z dysku musimy wczytaé. Z partycji P1 kopiujemy
517, a z partycji P2 kopiujemy 4,6 oraz 8. Nie usuwamy danych z dysku, aby unikna¢
niepotrzebnego wymazywania. W zamian wstawiamy dane do indeksu i zapisujemy prze-
dzial do dziennika. W naszym przypadku bedzie to para (4,8). Aby zobrazowaé uzyte
lecz nieusuniete dane, na rysunku takie klucze zostaly zaznaczone szarym kolorem. Ak-
tualizujemy takze zuzycie blokéw, z ktérych cos skopiowalismy. Przyktadowo, poniewaz
z bloku pierwszego z partycji P1 skopiowali$émy 5, to usage[l] = 1. Ostatnim krokiem
jest sprawdzenie, czy mozliwe jest takie potaczenie blokéw w inne partycje, ktére zmniej-
szy ich liczbe o co najmniej 2. Niestety okazuje sie, ze takie nie istnieje. Po wykonaniu
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wszystkich powyzszych krokow, mozemy zwrocié uzytkownikowi wynik jego kwerendy.
Nastepnie mamy sytuacje, w ktérej dostajemy zapytanie o zakresie (3 - 7). Jak poprzed-
nio, czytamy najpierw dziennik. Widzimy, ze (4-7) mozemy wyszukaé w indeksie. Reszte
wezytamy z partycji. Kolejny raz stwierdzamy, ze P3 nie zawiera potrzebnych danych,
wiec nie bedziemy jej wezytywaé. Z P2 kopiujemy klucz 3. Wstawiamy klucz do indeksu i
zapisujemy kolejna pare (3, 7) do dziennika. Usuwamy takze dane z kluczem 1. Znajduje
sie on w partycji P1. Zamiast fizycznego usuwania, zaznaczamy go jako przepisany do
indeksu. Dodajemy wpis do dziennika: (1, 1). Aktualizujemy tablice uzycia blokéw analo-
gicznie jak poprzednio oraz sprawdzamy, czy optaca sie wykonaé reorganizacje. Okazuje
sie, ze tak. Mozemy potaczy¢ blok pierwszy z drugim oraz w pelni usunaé trzeci. Dzieki
temu liczba blokéw zmniejszy sie o 2. Zatem wcezytujemy wymienione bloki i za pomoca
dziennika stwierdzamy, ktore dane mozna usung¢. Dolna cze$é¢ rysunku pokazuje sytuacje
po scaleniu i usunieciu blokéw. Zatem nadal mamy 3 partycje (w miejsce P1, stworzyli-
Smy P1’, z P2 usuneliémy blok), przy czym kazda z nich ma tylko jeden blok. Zmieniona
zostala takze tablica uzycia blokow, poniewaz zmienit sie ich uktad. Reorganizacja zostata
zakonczona, a wiec mozemy zwroci¢ wynik uzytkownikowi.

Omoéwiony przyktad bardzo dobrze pokazuje zysk wynikajacy z uzycia naszego no-
wego systemu. Podczas rozpatrywanych zapytan, klasyczne podejscie wykonatby az 6 usu-
nie¢ blokéw oraz 8 zapiséw potrzebnych, aby na nowo przepisa¢ dane z usuwanego bloku
do nowego. Zaproponowany algorytm wykonat tylko 3 usuwania i 3 przepisania danych
wynikajace z usuniecia bloku. Warto zauwazy¢, ze liczba odczytéw jest podobna. Tak wiec
optymalizacja liczby kasowan nie wptyneta na szybko$¢ wyszukiwan. Kosztem dodatkowej
pamieci, ktora zajeta jest do czasu reorganizacji, skrocilismy czas wykonywania kwerendy.

6.7.2 Procedury systemu LAM

Wstawianie

W przeciwienstwie do Indeks Cracking i Adaptive Merging wstawianie w zapro-
ponowanym sposobie tworzenia indeksu jest bardzo proste. Poniewaz uzywamy gotowej
struktury danych do indeksowania rekordéw, wstawianie odbywa sie tak jak w uzywanej
strukturze indeksowej. Nie potrzeba wiec dodawaé¢ wartosci do posortowanych partycji i
zaburza¢ tym samym porzadek danych. Poniewaz dane ktore wstawiamy dodajemy bez-
posrednio do struktury indeksu, zapisujemy ten fakt w naszym dzienniku. Dzieki temu
podczas wyszukiwania bedziemy wiedzieli, ze nalezy rekordu szuka¢ w indeksie a nie w
partycjach.

Wyszukiwanie

Wyszukiwanie to najwazniejsza operacja w procesie tworzenia indeksu czesciowego.
To wtasnie podczas wyszukiwania doktadamy kolejne rekordy do indeksu zmieniajac przy
tym uktad danych. Samo wyszukiwanie jest dos¢ proste. Gdy przychodzi kwerenda od
uzytkownika, czytamy dziennik indeksu i probujemy okredli¢, ktore dane mozemy wczy-
tac¢ z gotowego indeksu, a ktore z partycji. Poniewaz dziennik to tylko lista zakreséw kluczy
przepisanych lub dodanych do indeksu, musimy odczyta¢ cala liste. Dlatego trzymamy
go w pamieci RAM jako struktura posortowanego drzewa, aby przyspieszy¢ ten proces.
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Oczywiscie najlepszym przypadkiem jest zapytanie, ktére mozemy obshuzy¢ czytajac tylko
indeks. Gdy jednak tak nie jest, musimy wczyta¢ dane z partycji. Odczytujemy warto$é
klucza uwzgledniajac klucz sztuczny w drzewie PB+ i znajdujemy partycje ktéra moze
posiada¢ te dana. Przydatnosé partycji okreslamy na podstawie jej atrybutéw. W fazie
przygotowania zbieramy wszystkie potrzebne informacje zapisane w pamieci komputera,
a nastepnie wykonujemy sekwencyjny odczyt na potrzebnych stronach z dysku. To, ze
klucz zapisany zostal w dzienniku nie oznacza, ze nadal jest w indeksie. Podczas usuwania
lub aktualizacji rekordow w indeksie zmieniamy indeks, jednak nie zmieniamy dziennika.
Robimy tak, aby przyspieszy¢ proces wyszukiwania oraz zachowaé jego poprawnos¢. Gdy-
by$my usuneli dane z dziennika, musielibysmy odszukac¢ go w zbiorze partycji. Poniewaz
nie usuwamy danych natychmiastowo, to mozliwe ze znajdziemy klucz, ktéry miat byé
usuniety. Podamy wtedy nieprawdziwg informacje uzytkownikowi. Nie usuwajac wpisu,
w czasie logarytmicznym wyszukujemy klucz w indeksie lub dochodzimy do wniosku, ze
dany klucz zostat usuniety. Chociaz po wezytaniu stron i ich analizie mozemy zwroci¢ wy-
nik uzytkownikowi, to nie konczymy tym operacji. Dzieki znajomosci zakresu kwerendy
mozemy dostosowac¢ uktad danych tak, aby kolejne takie samo zapytanie lub zblizone do
niego byto o wiele szybsze. W tym celu wszystkie dane wczytane z partycji sortujemy
w buforze i wstawiamy do indeksu. Nastepnie krotke opisujaca wstawiony zakres zapisu-
jemy w dzienniku. Nie usuwamy jednak danych z partycji. Kosztem dodatkowej pamieci
minimalizujemy czas potrzebny na wykonanie operacji wymazania na niepetnym bloku.
Zamiast fizycznego usuwania rekordéw zapisujemy kolejne zuzycie danego bloku w odpo-
wiadajgcym dla niego polu w tablicy usage. Jedli zachodzi taka potrzeba, wykonujemy
reorganizacje¢ na zbiorze partycji.

Usuwanie

Aby zminimalizowa¢ liczbe operacji usuwania blokow pamieci flash znajdujacej sie
w dysku SSD, wprowadzono mechanizm leniwego usuwania. Gdy wartos¢ zapisana jest w
indeksie, wystarczy wykona¢ potrzebna operacje na wybranej do indeksowania strukturze.
Gdy rekord zapisany jest w partycji, nie nalezy go usuwac¢ z dysku. Zamiast tego doda-
jemy wpis do dziennika, aby podczas wyszukiwania algorytm zdecydowat sie na odczyt
indeksu. W dos$¢ szybkim czasie (wiekszosé indekséw gwarantuje logarytmiczny czas wy-
szukiwania) stwierdzimy, ze rekordu nie ma w indeksie, a zatem zostal usuniety. Podczas
przeprowadzania tej operacji na partycji musimy takze pamieta¢ o aktualizacji tablicy
zuzycia bloku, aby moéc podjac¢ decyzje o reorganizacji opisanej w tym rozdziale.

Reorganizacja

Jak juz wezesniej wspomnieliémy, LAM nie usuwa kluczy od razu, ale zapisuje zuzycie
bloku w specjalnej tablicy i czeka na moment, gdy bedzie mozna zmniejszy¢ liczbe blokdéw
przynajmniej o wartos¢ parametru M1 (ang. Merge Treshold). Tak wiec aby wykonaé re-
organizacje, musimy znalez¢ taka kombinacje potaczenia blokéw, aby znaczaco zmniejszy¢
ich liczbe. Zauwazmy, ze dane beda sortowane ponownie, a wiec nie musimy uzywac do-
ktadnie catych pozostatych fragmentéw bloku. Mozemy je dowolnie porozdziela¢ miedzy
inne partycje. Zatem patrzac na fragmenty nieusunietych danych jak na przedmioty, na
bloki jak na pudetka, dostajemy ciagly problem pakowania (wariant, w ktérym mozemy
dzieli¢ przedmioty na utamki) [189]. W przeciwienstwie do zwyktego problemu pakowa-
nia [190], ten mozemy rozwiaza¢ bardzo tatwo. Po prostu wezytujemy tyle fragmentéw,
ile potrzeba do utworzenia nowych, petlnych blokéw. Taki wynik uzyskamy, gdy nadamy
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kazdej danej objetos¢ 1 oraz koszt (wartosé) 1. Blok bedzie posiadaé pojemno$é réwna,
liczbie danych mozliwych do zapisania. Dzieki takiemu przypisaniu otrzymujemy instan-
cje ciaglego problemu pakowania, w ktérym kazda dana ma ta samg wartos¢, a zatem
nie jest w zaden sposob faworyzowana w wyborze. Na koncu wyszukiwania sprawdzamy
wynik powyzszego algorytmu. Jesli okaze sie, ze mozemy istotnie zmniejszy¢ liczbe blokow
to przeprowadzamy reorganizacje. W tym celu wezytujemy potrzebne bloki do pamieci
RAM. Aby znalezé¢ dane, ktore mamy usungé, bierzemy cze$¢ wspélng danych w bloku
i zakreséw zapisanych w dzienniku. Pozostate dane sortujemy i tworzymy nowe partycje
(zaktadamy, ze mozemy posortowaé tylko tyle danych ile pomiesci sortujacy bufor). Ponie-
waz zmienit si¢ uktad blokéw, aktualizujemy takze tablice zuzy¢. Stare partycje usuwamy
z drzewa PB+ i dodajemy na ich miejsce nowe. Chociaz juz usuneliSmy dane z partycji,
to nie zmieniamy dziennika, gdyz stuzy on nie tylko do okreslania uzytych danych ale
rowniez dba o poprawnos¢ samego wyszukiwania.

Latwo zauwazy¢, ze algorytm nie sprawdzi sie, gdy dane sg wczytywane rownomier-
nie z catej tabeli. W takim przypadku, moze sie okazaé, ze potrafimy zmniejszy¢ liczbe
blokéw wezytujac je wszystkie lub znaczng wiekszos¢. Aby tego uniknaé, wystarczy wpro-
wadzi¢ dodatkowy warunek. Jednym z nich moze by¢ liczba blokéw uzyta do spakowania
fragmentéw danych, drugim moze byé wielko$é zuzycia bloku (np. 0.05), ponizej ktorej
blok nie jest brany pod uwage. Oba warunki dobrze sprawdzaja si¢ w uniknieciu duzego
narzutu czasowego wynikajacego z reorganizacji, zwiekszajac tym samym ilos¢ pamieci
potrzebnej na nieuzywane dane w partycjach. Wprowadzajac maksymalna liczbe blokéw
uzytych do jednorazowej reorganizacji, mozemy kontrolowaé¢ amortyzacje kosztow usuwa-
nia. W poczatkowej fazie tworzenia indeksu bedziemy wczytywaé¢ duze liczby rekordéw z
nieposortowanych partycji. Z czasem ta liczba bedzie spadaé, wiec czas na poczatku be-
dzie bardzo duzy, p67zniej o wiele mniejszy (pamietajmy, ze to wlasnie wymazanie bloku
jest najbardziej kosztowne). Biorac na raz pewna ustalona liczbe blokéw, zostawimy zu-
zyte bloki na kolejne kwerendy. Dzicki temu koszt usuwania zostanie zamortyzowany na
wiecej kwerend. W zwiazku z tym, sytuacja nadmiernego obciazenia systemu i znaczacego
wydhuzenia sie obstugi kwerendy nie nastapi.

6.7.3 Opis algorytmow

W tej sekcji doktadnie oméwimy 2 najwazniejsze algorytmy systemu Lazy Adaptive
Merging: wyszukiwanie 6.5 oraz reorganizacje 6.6. Procedura wyszukiwania 6.5 na wej-
Sciu przyjmuje posortowany zbiér klucz, dla ktorego mamy zwrdoci¢é odpowiadajacy mu
zbior rekordow. W klasycznym indeksie to bytaby jedyna praca takiego algorytmu. W
systemach czesciowego indeksowania jest inaczej. To wtasnie podczas wykonywania pro-
cedury wyszukiwania, jako drugi gtéwny krok dodajemy znalezione rekordy do indeksu,
jesli wezesniej ich tam nie byto.

Kazdy klucz moze znajdowacé sie albo w indeksie albo w partycji. Algorytm najpierw
przechodzi po kazdym kluczu i sprawdza, czy jest on obecny w naszym dzienniku (li-
nie 6-10). Jesli nie jest, to mamy pewnosé, ze klucz nie znajduje sie w indeksie, zatem
musimy wyszuka¢ go w zbiorze partycji. Jesli klucz znajduje sie w naszym dzienniku,
woéwcezas zostal on przepisany z partycji lub dodany bezposrednio do indeksu. Gdy juz
okredliliSmy, ktére rekordy nalezy szuka¢ w indeksie, w linii 12 podejmujemy prébe ich
szukania. Pamietajmy, ze nie wszystkie klucze, ktore znajduja sie¢ w dzienniku znajduja
siec w indeksie. Mozliwe Zze wpis do dziennika zostat dodany podczas usuwania rekordu z
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partycji. Kolejnym krokiem jest przygotowanie listy partycji, ktore moga zawieraé szukane
rekordy. Dzigki atrybutom kazdej z partycji zapisanych w drzewie PB4+ mozemy stworzy¢
taka liste bez wykonywania zbednego odczytu z dysku SSD (linie 14-18). Gdy juz mamy
gotowy zbior partycji, ktére moga zawiera¢ szukane rekordy, réwnolegte wykonujemy ich
odezyt (linie 20-26). Pamietajmy, ze partycje sa posortowane wewnetrznie, zatem wy-
szukiwanie rekordéw po kluczu wewnatrz partycji mozemy wykonac za pomoca prostego
wyszukiwania binarnego (linia 23). Oprécz tego, gdy przeniesiemy rekord, musimy odno-
towaé to w tablicy usage (linia 26), gdyz bez tego nie bedziemy mogli podja¢ poprawnej
decyzji o koniecznos$ci przeprowadzenia reorganizacji. Gdy wyszukiwanie jest zakonczone,
nastepuje dodanie znalezionych w partycjach rekordéw do indeksu (linie 30-32). W tym
celu najpierw dodajemy fizycznie dane do indeksu wykonujac dodawanie zbiorcze (linia
30), a nastepnie wpisujemy do dziennika informacje okreslajaca zakres kluczy, jaki zostal
wtasnie wpisany (linie 31-32). Na konicu procedury sprawdzamy czy mozliwa jest redukcja
liczby blokéw dysku SSD o wiecej niz parametr MT (ang. Merge Threshold). Jesli tak, to
wykonujemy reorganizacje partycji.

Pseudokod 6.6 opisuje proces reorganizacji. Najpierw musimy znalezé¢ kombinacje
uzytych czesciowo blokéw, aby moéc zbudowaé z nich nowa partycje. Zatem wykonujemy
algorytm prostego wariantu pakowania i w tablicy toLoad zapami¢tujemy bloki, ktore
mamy uzy¢ (linia 1). Nastepnie musimy oddzieli¢ dane do usuniecia od tych do przepisania
(linie 3-7). Mozemy to wykona¢ dzigki dziennikowi. Jesli klucz jest w dzienniku to znaczy,
ze nalezy go usunadé, poniewaz zostal skopiowany do indeksu. W przeciwnym przypadku
musimy go przepisa¢ do nowej partycji. Poniewaz zmieniamy strukture LAM usuwajac
stare bloki, to zerujemy tablice usage (linia 8). Po zgromadzeniu rekordéw sortujemy
dane i budujemy z nich nowa partycje (linie 9-10), ktéra w ostatnim kroku zapisujemy ja,
na dysk (linia 11).

6.7.4 Wybér Indeksu dla systemu LAM

W tej sekcji oméwimy cechy, jakie musi spetnia¢ indeks, aby mogt on wykorzystaé¢ w
petni charakterystyke systemu LAM oraz dysku SSD. W poprzednim podrozdziale omo-
wilismy algorytmy wykonywane podczas indeksowania. Zauwazmy, ze wszystkie oprocz
wyszukiwania uzywaja bezposrednio podstawowych funkeji, jakie dostarcza kazda struk-
tura danych czyli: wstawiania pojedynczej danej, usuwania i wyszukiwania. Konstrukcja
procedury powiekszania indeksu pozwala na dodanie jednocze$nie wielu danych, jesli po-
trafimy wykonaé¢ dodawanie zbiorcze (ang. bulkload). Niestety nie wszystkie struktury
posiadaja takie algorytmy (min. B+). Dlatego przedstawimy metode (ang. framework)
pozwalajaca w tatwy i efektywny sposob doda¢ dane do drzewa.

Zauwazmy, ze system LAM dodaje rekordy w bardzo specyficzny sposéb. Sam klucz
rekordéw jest unikatowy w zbiorze wszystkich danych w tabeli. Nowe dane dodawane sg
bezposrednio do indeksu za pomoca zwyklego wstawiania pojedynczej danej do struktury.
Jednak najwiecej danych nie dodajemy w ten sposéb, ale w koncowej fazie wyszukiwania
rekordéw z podanego zakresu kluczy. Rezultat takiej kwerendy jest zbiorem posortowa-
nych kluczy, ktory jest roztaczny ze zbiorem kluczy znajdujacym sie juz w drzewie. Dzieki
temu mozemy stworzy¢ z tych danych poddrzewo i doda¢ je do istniejacego indeksu za
pomoca zwyktego wskaznika do pamieci tego poddrzewa.

Fakt 6.1 Niech Ry, Ry bedqg korzeniami dwdch poddrzew w uporzgdkowanym drzewie k-
arnym. Zatoimy takze, Ze Ry < Ro. Niech M bedzie maksymalnym kluczem w poddrzewie
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Pseudokod 6.5: lamFind(input: Key keys| ])

1 Entry result[] := 0

2 Entry tolnsert] ] :=0)

3 Key keysFromlIndeks[] := ()

4 Key keysFromPartitions[ ] := ()
5

// mna podstawie dziennika okresl, ktére klucze wezytujemy z partycji

6 foreach Key k € keys do

7 if journalContains(k) = False then

8 L keysFromPartitions := keysFromPartitions U k
9 else

10 L keysFromlIndeks := keysFromlIndeks U k

11
12 result := result U indexFindRange(keysFromliIndeks)
13

// znajdz partycje do wezytania na podstawie ich atrybutéw
14 Partition toLoad[ ] := ()
15 foreach Key k € keysFromPartitions do
16 foreach Partition p € PBTree do
17 if £ > pmin AND k < p.max then
18 L toLoad := toLoad U p

19
// wykonaj réwnolegle
20 foreach Partition p € toLoad do

21 foreach Key key € keysFromPartition do
22 if k> pmin AND k < p.max then
// wyszukiwanie binarne lub tylko krok naprzéd
23 Page page := pageFind(p, k) Entry e := entryFind(p, k)
24 tolnsert := tolnsert Ue
25 Block b := page.block
26 usagelb.id] := usagelb.id] + 1
27
28 result := result U tolnsert
29

// wstaw nowe dane, aby powiekszy¢ czeSciowy indeks
30 indexBulkloadInsert(tolnsert)
31 Pair p := (min(keysFromPartition), mazx(keysEFromPartition))
32 journalAdd(p)
33
34 if blocks.len - fractional BPP(usage).len > MT then

35 LlamReorganization()

36
37 return result
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Pseudokod 6.6: lamReorganization()

// wykonaj algorytm prostego wariantu pakowania

1 Block toLoad] | := fractional BPP(usage) Entry entries| ] := ()
2
3 foreach Block b € toLoad do
4 foreach FEntry e € b.entries do
5 if journalContains(e.key) = False then
// skopiuj i zapisz do nowej partycji

6 entries = entries U e
7 Usun blok ze swojej partycji

| usagelb.id] := 0
9

// zapisz nowa posortowana partycje na dysku
10 sort(entries)
11 Partition p := partitionCreate(entries)
12 Zapisz p na dysku

o korzeniu Ry. Wtedy M < Rsy.key.

Zatem, aby nie zniszczy¢ porzadku w drzewie, musimy doda¢ korzen naszego no-
wego poddrzewa do wezta posiadajacego najwiekszy z mniejszych kluczy od korzenia
poddrzewa. Niestety, dodajac w ten sposdb dane mozemy zepsu¢ strukture drzewa. Przy-
ktadowo drzewo moze przestac¢ by¢ zbalansowane. Dlatego po kazdej naszej operacji nalezy
sprawdzi¢, czy zachowaliSmy wszystkie wtasnosci indeksu i naprawi¢ je jesli trzeba. Warto
nadmieni¢, ze zbalansowane struktury zawsze posiadaja gotowe algorytmy naprawiajace
je, z ktérych mozemy skorzysta¢. Oczywiscie struktura danych musi posiadaé¢ réwniez
pewne cechy, ktore umozliwiag dodanie elementow w taki sposéb. Reasumujac, struktura
musi posiada¢ nastepujgce wlasnodci:

1. Struktura danych musi by¢ drzewem

2. Drzewo musi pozwala¢ na dodanie danej bezposrednio do kazdego wezla (a nie tylko
do liscia)

3. Drzewo musi posiada¢ algorytm naprawczy, potrafiacy przeprowadzi¢ reorganizacje
i naprawi¢ wszelkie bledy wynikajace z uzycia dodawania zbiorczego (np. ponowne
zbalansowanie drzewa)

4. Dane wewnetrzne (ang. metadane) zmieniaja sie tylko na podstawie dodanych re-
kordow lub zmiana ma wptyw tylko na wezty ze Sciezki od korzenia do poddrzewa.

Pierwsze ograniczenie wynika z konstrukeji algorytmu (podpinanie poddrzewa). Dru-
gie jest wymagane, poniewaz bez niego nie mozemy doda¢ catego poddrzewa, wstawiajac
wskaznik do wybranego wezta. Potrzebujemy takze trzeciego ograniczenia, aby mdc na-
prawi¢ strukture. Zauwazmy, ze nie wiemy jak wyglada nasze drzewo i jakie posiada wta-
snosci. Nasz sposob wstawiania gwarantuje tylko to, ze nie zaburzymy porzadku kluczy.
Dlatego musimy mie¢ mozliwos¢ naprawy indeksu. Ostatnie ograniczenie zostato wpro-
wadzone ze wzgledu na efektywnos$é¢ naszego algorytmu. Poniewaz jesli bedziemy musieli
zmienia¢ wezty, ktérych nie odwiedziliSmy, to wykonamy wiele dodatkowych operacji. W
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takkim przypadku nasz algorytm przestanie by¢ efektywny.

Przedstawiony algorytm jest dostosowany do pamieci blokowych takich jak dyski
SSD, gdyz nie wykonuje osobnych operacji dla kazdej pojedynczej danej. Zamiast tego
tworzy poddrzewo i zapisuje je na dysku w sposob sekwencyjny. Samo wstawianie pod-
drzewa zajmuje porownywana ilos¢ czasu do wstawienia jednego klucza. Oprocz tego
czasami musimy ponies¢ koszt naprawy struktury drzewa, ktérego uzywamy. Wiekszosé
algorytmow stabilizujacych drzewa, przeprowadzaja reorganizacje tylko na pojedynczej
Sciezce z wezla, ktory zaburzyl wtasnosci struktury, do korzenia. Zatem koszt takiego
algorytmu jest logarytmiczny. Jednak samo wykonanie tego algorytmu moze powodowac
dwa problemy na pamieci flash:

1. Zmiana wezta, powoduje zmiane jego fizycznego polozenia w pamieci
2. Brak pamieci na dodanie klucza bezposrednio do wezta

Pierwszy problem wydaje si¢ by¢ bardzo powazny. Zmiana jakiejkolwiek wartosci
spowoduje wywolanie operacji wymazania przed ponownym zapisem. Aby przyspieszy¢
ten proces, czesto zmienia si¢ potozenie nowej strony. Jednak wtedy wszystkie wskazniki
beda posiadaty niepoprawng wartos¢. Aby tego uniknaé wystarczy wprowadzi¢ mapowanie
logiczno-fizyczne na blokach, ktore posiada miedzy innymi FTL [89]. Dzigki temu zmiany
sg dla nas przezroczyste, poniewaz odwotujemy si¢ do adresu wirtualnego, ktory sie nie
zmienia. Obecnie kazdy dysk SSD posiada wbudowany algorytm FTL. Drugi problem jest
nieco trudniejszy do rozwigzania. Najlepiej zarezerwowa¢ w kazdym wezle kilka bajtéw na
dodatkowe wskazniki(np. 2-3) wstawione w ten sposob. Jedli jednak nadal brakuje pamieci
na kolejny klucz, najlepiej wezytaé te cze$é drzewa do RAM i wymusic¢ reorganizacje tego
wezla.

Pami¢tajmy, ze powyzsze ograniczenia sa spowodowane optymalizacja samego doda-
wania duzych zbioréw danych do indeksu podczas przepisywania ich z partycji do indeksu.
Z systemem LAM moze wspotpracowaé dowolny indeks. Jednak gdy nie posiada wyzej
wymienionych cech, czas dodawania do indeksu znaczaco sie wydtuzy. Zamiast wykorzy-
stania opisanego sposobu mozna réwniez uzy¢ struktur, ktére buforujg dane i posiadaja
wsparcie dla operacji dodawania zbiorczego (ang. bulkload). Przyktadem takiego drzewa
jest struktura FD. Ze wzgledu na duzg efektywno$é dodawania i usuwania rekordow oraz
brak potrzeby modyfikacji wbudowanych operacji w celu przyspieszenia dodawania zbior-
czego, struktura FD jest domysSlnym indeksem systemu LAM.

6.7.5 Eksperymenty

Pojemnos¢ Predkosé losowego | Predkosé sekwencyjnego
Model Interfejs | Strony | Bloku | Odczytu Zapisu Odczytu Zapisu
Sa?jgng SATA | SKB | 512KB | 300MB/s | 182MB/s | 535MB/s | 535MB/s
T\‘/(v);};l(];(? SATA 4KB 256KB | 379MB/s | 267TMB/s | 568MB/s 525MB/s
Intel
DCP4511 NVMe 4KB 256KB | 1,2GB/s | 240MB/s 2GB/s 1.47GB/s

Tabela 6.12: Wybrane modele dyskéw SSD

128




Politechnika Wroclawska Rozdziat 6

W tej czesci rozdziatu przedstawimy i przeanalizujemy eksperymenty wykonane za
pomoca symulatora SIPS, ktéry zostal doktadnie opisany w rozdziale 4. Jako indeks sys-
temu LAM wybrano drzewo FD ([25]), poniewaz jest dobrze zoptymalizowane pod dyski
SSD. Parametr M'T ustawiono na 400 blokéw. Dodatkowo aby zminimalizowaé¢ narzut na
reorganizacje, bierzemy pod uwage tylko te bloki, ktére posiadaja mniej niz 25% danych
jeszcze nie przepisanych do indeksu. Dzieki temu unikniemy sytuacji, w ktorej algorytm
potaczy ze soba wszystkie bloki w celu zmniejszenia ich liczby o 400. Tabela 6.12 zawiera
szczegbtowe parametry roznych modeli dyskéw SSD, ktére sg zawsze uzywane do testéw
w tej pracy. Przypomnijmy, ze Samsung 840 charakteryzuje sie bardzo duza pojemno-
Scia strony jak i bloku, poniewaz pojemno$¢ strony to az 8KB, w przeciwienstwie do
pozostatych modeli o standardowej pojemnosci 4KB. Starsze modele z interfejsem SATA
posiadaja podobne predkosci sekwencyjnych operacji. Roznig sie gtéwnie predkoscia lo-
sowego zapisu, przy czym model Samsunga jest gorszy w tej kwestii od modelu Toshiba
az o 80MB/s. Najlepszym dyskiem w tym zestawieniu jest Intel DCP 4511. Ten model
charakteryzuje sie ogromng predkoscia sekwencyjnych operacji (ponad 1GB/s) oraz bar-
dzo szybkim odczytem losowym (1,2GB/s). Najwiecksza wada tego modelu jest bardzo
wolny zapis losowy na poziomie tylko 240MB/s. Eksperymenty zostaty przeprowadzone
na dwoch tabelach Sklep i Klient.

Tworzenie pelnego indeksu

Samsung 840 | Toshiba VX500 | Intel DCP4511

AM | LAM | AM LAM AM LAM
(SSkEhfI{)I,Al% )| 1is | TIs ]SS 785 192s | 24s
(Sl]il:;:&;%) 88s 68s 105s 76s 70s 23s
(IS{ii{r{é 11{%) 642s 537s 720s 570s 431s 176s
(Iiiljié ;;Z) 593s 532s 652s 566s 320s 174s

Tabela 6.13: Caltkowity czas wykonania zestawu kwerend

Samsung 840 | Toshiba VX500 | Intel DCP4511
AM |LAM | AM LAM AM LAM
(Ssk?;l,Al%) 17GB | 10GB | 19GB 12GB 19GB | 12GB
(3135;?5{%) 15GB | 10GB | 17GB 12GB 17GB | 12GB
(iﬁgﬁ E%I)) 125GB | 82GB | 130GB | 82GB | 130GB | 78GB
(IS{EiEr{’;A, 51;2) 123GB | 82GB | 120GB | 78GB | 128GB | 78GB

Tabela 6.14: Zuzycie pamieci (liczba nadpisanych i usunietych gigabajtéw)
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Tworzenie petlnego indeksu to skomplikowany i czesto dtugi proces. Poréwnanie su-
marycznych czaséw nie jest wystarczajace, aby zrozumieé¢ charakterystyke systeméw oraz
ich stabe i mocne strony. Z tego wzgledu, oprécz sumarycznych statystyk takich jak czas
i zuzycie pamieci, poréwnujemy rowniez czas kazdej kwerendy. Ta seria eksperymentéw
ma na celu analize systeméw Adaptive Merging i Lazy Adaptive Merging podczas procesu
tworzenia indeksu. Polega ona na wykonaniu samych kwerend wyszukujacych o ustalo-
nej selektywnosci, az do momentu gdy indeks nie zostanie w pelni utworzony. Dzieki
temu bedziemy mogli przeanalizowa¢ w pelni réznice i podobienstwa obu systeméw. Za-
tem startujemy z baza danych zawierajaca 10mln rekordéw, ktore nie sa w zaden sposéb
posortowane. Wykonujemy kolejne kwerendy z wyszukiwaniem losowym o podanej selek-
tywnosci, w czasie ktorych dodajemy odczytane rekordy do indeksu. Eksperyment konczy
sie, gdy indeks bedzie w peli utworzony.

W [139] pokazano bardzo dobry sposéb na prowadzenie obserwacji takiego procesu.
Sposéb obserwacji zostat doktadnie opisany w rozdziale 4. Przypomnijmy jednak gtéwne
zasady. Autorzy wyznaczyli cztery fazy, ktore mozna wyroézni¢ w kazdym algorytmie in-
deksowania.

1. sadzenie (ang. planting) - Pierwsza faza sadzenia polega na inicjalizacji calego
procesu. Indeks zawiera na tyle mato elementéw, ze prawdopodobienstwo jego uzycia
jest bliskie 0. Dlatego musimy wykona¢ drogie skanowanie oraz dodac¢ kilka operacji
potrzebnych na powigkszenie indeksu.

2. pielegnacja (ang. nursing) - Druga faza zaczyna sie, gdy czas jest mniejszy niz
prosty skan, ale nadal wigkszy niz w przypadku uzycia pelnego indeksowania.

3. wzrastanie (ang. growing) - Trzecia faza zaczyna sie, gdy natrafimy na zapytanie,
ktore mozemy obstuzy¢ w minimalnym czasie, czyli takim samym co pelny indeks.

4. zbiory (ang. harvesting) - Ostatnia faza zbior6w zaczyna sie, gdy indeks jest w
pelni stworzony, a zatem nie mamy juz czasowych narzutow na jego tworzenie. Czas
na obstuge zapytania jest taki sam jak przy pelnym indeksie.

Aby zbadaé¢ wszystkie zmienne, ktore moga wptynaé¢ na charakterystyke wynikéw,
przeprowadziliSmy trzy serie testow. Kazda z nich wykonywata wyszukiwania o wzorcu
losowym, ktéry najlepiej oddaje nature hurtowni danych. Taki serwer ma tak wielu uzyt-
kownikow, ze mimo iz kazdy z nich tworzy zapytania wedtug jakiego$ wzorca, to taczac
wszystkie kwerendy w ciag, zapytania wygladaja jak przypadkowe (losowe).

1. SERIA I - Tworzymy petny indeks na tabeli Sklep, uzywamy do tego wyszukiwan z
zakresu kluczy o selektywnosci 1%.

2. SERIA II - Tworzymy pelny indeks na tabeli Sklep, uzywamy do tego wyszukiwan
z zakresu kluczy o selektywnosci 5%.

3. SERIA III - Tworzymy pelny indeks na tabeli Klient, uzywamy do tego wyszukiwan
z zakresu kluczy o selektywnosci 1%.

4. SERIA 1V - Tworzymy pelny indeks na tabeli Klient, uzywamy do tego wyszukiwan
z zakresu kluczy o selektywnosci 5%.

Tabela 6.13 zawiera doktadny sumaryczny czas wszystkich serii z uzyciem 3 wybra-
nych modeli dyskéw SSD. Dodatkowo tabela 6.14 zawiera sumaryczne zuzycie pamieci
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dysku SSD, czyli liczbe gigabajtow nadpisang i usunietg z dysku podczas procesu tworze-
nia petnego indeksu. Jak mozemy zauwazy¢, im wieksza selektywnosé, tym oryginalny sys-
tem Adaptive Merging krocej tworzy peten indeks. Co ciekawe, selektywnos¢ nie wptywa
na sumaryczny czas systemu LAM. Dzieje sie tak, poniewaz wieksza liczba danych kopio-
wana z partycji do indeksu powoduje wieksza jednoczesng reorganizacje w systemie AM.
Im mniej takich proceséw tym mniej kasowan (ang. erase) wykonamy na dysku SSD, a
wiec bedziemy mieli mniejszy czas. System LAM sam potrafi buforowac¢ dane i odracza¢ w
czasie moment reorganizacji. To czy wykonamy ja po 2 czy po 200 kwerendach nie wpltywa
na sumaryczny czas. Hipoteze potwierdza rowniez liczba zuzytych i usunietych bajtéw z
tabeli 6.14. Jak wida¢ zuzycie jest takie samo w przypadku obu selektywnosci, co oznacza
te samg liczbe wykonanych reorganizacji. Dlatego nie ma ona wplywu na system LAM.
7 tego samego powodu najwiekszg roznice pomiedzy systemami AM i LAM widzimy na
dysku Intel. Model ten posiada bardzo powolne kasowanie blokow. Dlatego redukcja tej
operacji w systemie LAM znaczaco poprawita efektywnos$¢ tworzenia indeksu. Zauwazmy
rowniez, iz rozmiar rekordu ma wptyw na szybkos¢ dziatania obu systeméw. Oczywistym
faktem jest, iz tabela posiadajaca wigkszy rekord zajmuje na dysku wigcej miejsca. Zatem
operacje wykonywane na takiej bazie trwaja dhuzej. Warto jednak nadmienié, ze testy
na tabeli Klient pokazuja mniejsza réznice pomiedzy algorytmami AM i LAM. Dzieje sie
tak, poniewaz LAM uzywa bufora oraz parametru MT o ustalonych wielko$ciach, nieza-
leznych od rozmiaru rekordu czy liczby rekordow w bazie. Zatem im wickszy rekord tym
wiecej blokéw uzywamy do zapeklienia bazy oraz wiecej blokéw przepisujemy z partycji
do indeksu. Wtedy reorganizacje trzeba wykona¢ wiecej razy, co spowalnia caly proces.

2
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Rysunek 6.36: Czas tworzenia pelnego indeksu
Selektywno$é 1%
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113B)

Przeanalizujmy teraz wyniki serii I. Rysunki 6.36 i 6.37 zawieraja wyniki tej serii dla
odpowiednio modeli Samsung i Intel. Juz na poczatku widzimy, ze AM na modelu Sam-
sunga nie osiagnal nigdy fazy 3 (wzrastania). Czas wykonania kwerendy byt zawsze wiek-
szy niz czas wyszukiwania w petlnym indeksie. Dzieje sie tak, poniewaz kazda kwerenda
wezytujaca dane z partycji musi natychmiast przepisa¢ je w inne miejsce, co powoduje
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niepotrzebne i kosztowne operacje kasowania blokow. System LAM juz w 51 kwerendzie
uzyskuje faze 2, a w faze 3 w kwerendzie 182. Oczywidcie istnieja pojedyncze kwerendy,
ktore trwaja znacznie dtuzej niz prosty odczyt catej bazy. Takie sytuacje wynikaja z dwoch
powodow. Pierwszym z nich jest zestaw kluczy do wezytania. Zdarza sie, ze znaczng czesé
rekordéw musimy wezytaé z partycji i przepisa¢ do indeksu. Taki proces zajmuje sporo
czasu. Poniewaz oba systemu uzywaja tych samych wylosowanych kwerend, to sytuacje te
mozemy zaobserwowac analizujac wyniki uzyskanych eksperymentéw, np. omawiane ry-
sunki 6.36 1 6.37. W takim przypadku oba systemy AM i LAM wykonuja zapytanie dtuzej
niz zwykle. Druga sytuacja to potrzeba wykonania reorganizacji. System LAM nie usuwa
danych natychmiastowo, lecz czeka az bedzie mogt znaczaco zredukowaé liczbe blokdw.
Gdy taka chwila nadejdzie, czas wykonania kwerendy jest o wiele wigkszy niz normalnie.

1.2

FD-Tree —— Adaptive Merging
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Rysunek 6.37: Czas tworzenia pelnego indeksu
Selektywno$é 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Sklep (113B)

Przechodzac do wynikow uzyskanych na dysku Intel DCP4511 widzimy, ze AM na
tym modelu nie osiggnat nigdy fazy 2 (pielegnacji). Czas wykonania kwerendy byt zawsze
wigkszy niz czas petnego skanowania. Wynika to z charakterystyki tego dysku. Posiada on
bardzo szybki odczyt sekwencyjny, ktory uzywany jest do skanowania tabeli oraz bardzo
wolne kasowanie blokéw, ktore jest wymagane do reorganizacji danych w strukturze AM.
Calkiem inng sytuacje prezentuje zaproponowany system LAM. Juz w 78 kwerendzie
uzyskuje on faze 2, a w 158 kwerendzie faze 3. Dalej istnieja pojedyncze kwerendy, ktore
trwaja znacznie dtuzej niz prosty odczyt catej bazy. Powody pojawiania si¢ takich kwerend
sa doktadnie takie same jak w przypadku testow przeprowadzanych na dysku Samsung.
Jest to albo zestaw kluczy, ktéry musimy wezyta¢ w znaczacej mierze z partycji albo sa
to momenty reorganizacji.

7 tej serii mozemy wywnioskowac, ze wejscie w faze drugg zalezy od charakterystyki
dysku SSD. Im wolniejsze kasowanie bloku przy jednocze$nie szybkim odczycie sekwen-
cyjnym, tym dluzsza jest faza pierwsza. Podczas pierwszych kwerend zawsze musimy
wezytaé znaczaca czesS¢ danych ze zbioru partycji, a to powoduje zwigkszona liczbe prze-
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Rysunek 6.38: Czas tworzenia pelnego indeksu
Selektywno$é 5%
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113B)

pisywanych rekordéw oraz reorganizacji struktur. Dlatego szybkos¢ kasowania i zapisu ma
duzy wplyw na czas trwania fazy pierwszej. Warto zauwazy¢, ze na obu modelach system
LAM osiagnat faze trzecig w podobnym czasie. Dzieje sie tak, poniewaz gdy natrafimy na
kwerende, ktora zada klucze z indeksu, to za pomocy szybkiego wyszukiwania, doktad-
nie takiego samego jak w przypadku petnego indeksu znajdujemy rekordy i konczymy
wykonywanie zapytania.

W serii II dalej pracujemy na tabeli Sklep o rozmiarze rekordu 113B. Tym razem
selektywnosé jest ustawiona az na 5%. Rysunek 6.38 przedstawia wyniki serii II wykona-
nej przy uzyciu dysku Samsung 840. Z kolei rysunek 6.39 zawiera wyniki modelu Intel
DCP4511. Widzimy, ze przy wiekszej selektywnosci liczba kwerend potrzebna na zbu-
dowanie pelnego indeksu jest mniejsza. W serii I zbudowanie indeksu zajeto ponad 900
kwerend, w tej serii juz tylko 180. Takie zachowanie jest zgodne z oczekiwaniami. Im wie-
cej danych wezytujemy, tym wiecej przepisujemy do indeksu, a co za tym idzie szybciej
go utworzymy. Dodatkowo wyzsza selektywno$é¢ wplyneta na dtugo$é poszczegdlnych faz
wzgledem dlugosci procesu. Wezesniej przy uzyciu modelu Samsung 840 (6.38) juz po
51. kwerendzie, czyli po 5,5% wszystkich kwerend, system LAM uzyskal faze 2 (piele-
gnacji). Czas obstugi kolejnych kwerend byl juz mniejszy niz czas pelnego skanowania.
Przy selektywnosci 5% uzytej w tej serii, faze 2 uzyskujemy dopiero w 41. kwerendzie
(22,6% wszystkich kwerend), po ktérej juz po kilku kwerendach uzyskujemy faze 3, po-
niewaz natrafiliSmy na zapytanie, ktore system LAM obstuzytl wykorzystujac czesciowo
zbudowany indeks. Sytuacja algorytmu AM jest podobna. Réwniez moment osiggniecia
fazy 2 jest wydhuzony wzgledem catkowitego czasu potrzebnego na zbudowanie indeksu,
z ta tylko roznica, ze w przeciwienstwie do systemu LAM, AM nie osiaga nigdy fazy 3.
Taka samg sytuacje obserwowaliémy w serii I przy selektywnosci 1%. Podobnie jak w
omawianym poprzednio przykladzie, podczas wykonywania testow na modelu Intel (ry-
sunek 6.39) osiagniecie fazy 2 trwato relatywnie dtuzej. Dodatkowo patrzac na wyniki
uzyskane przez system AM widzimy, ze tak jak w przypadku serii I wykonanej na tym
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Rysunek 6.39: Czas tworzenia pelnego indeksu
Selektywno$é 5%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Sklep (113B)

modelu pamieci, nie osiggnat on nigdy fazy 2. Kazda kwerenda wykonywata sie dtuzej niz
do pelnego skanowania. Ponownie wynika to z omawianej wczesniej charakterystyki tego
dysku.

Podsumowujac te serie widzimy, ze selektywnos¢ skraca liczbe kwerend potrzebna do
zbudowania pelnego indeksu i jednocze$nie wydtuza czas trwania fazy 1 na systemie LAM.
Wynika to z wiekszej liczby kopiowanych danych i czestszej potrzeby przeprowadzenia
reorganizacji w poczatkowej fazie tego procesu.

5 FD-Tree — Adaptive Merging
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Rysunek 6.40: Czas tworzenia pelnego indeksu
Selektywno$é 1%
Dysk: Samsung 840
Tabela: Klient (719)
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Seria III byla uruchamiana dla tabeli Klient o duzym rozmiarze rekordu réwnym
az T19B. Selektywno$¢ wyszukiwan ustawiona byta na poziomie 1% wielkosci calej bazy,
ktéra we wszystkich seria jest rowna 10 milionom rekordéw. Celem tej serii jest sprawdze-
nie wptywu wielkosci rekordu na charakterystyke procesu tworzenia indeksu przy uzyciu
algorytméw AM i LAM. Rysunki 6.40 oraz 6.41 przedstawiaja wyniki tej serii na mo-
delach Samsung 840 i Intel DCP4511. Chociaz wielkos¢ rekordu nie wplywa na liczbe
kwerend jakg musimy wykona¢ aby zbudowaé pelny indeks, to parametr ten wptywa na
czas trwania fazy 11 2.

3.5
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Rysunek 6.41: Czas tworzenia pelnego indeksu
Selektywno$é 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719B)

Tak samo jak w serii II, czas potrzebny na uzyskanie fazy 2 znaczaco sie wydtuzyt w obu
systemach AM i LAM. Wynika to z asymetrii dyskow SSD. O wiele szybciej jest odczytaé
dane niz je zapisa¢. Zatem im wigksze rekordy tym wicksza bedzie dysproporcja pomie-
dzy czasem odczytu i zapisu. Dodatkowo pamietajmy, ze system LAM tworzy partycje o
ustalonych wielkosciach, przy czym im wiekszy rekord, tym wiecej bedzie partycji w tym
zbiorze. Spowoduje to wiecej reorganizacji wykonanych podczas trwania catego procesu.
Przepisywanie danych najdtuzej trwa wlasnie w poczatkowej fazie, poniewaz wtedy naj-
wiecej z nich musimy wezytac¢ ze zbioru partycji i przepisa¢ do indeksu, a w razie potrzeby
wykonaé reorganizacje na zbiorze partycji. To sprawia, ze faza 1 trwa znacznie dhuzej niz
w serii L.

Podsumowujac, rozmiar rekordu nie wptywa na liczbe kwerend potrzebna na stworze-
nie indeksu, ale wydtuza czas trwania fazy 1, w ktorej czas potrzebny na obstuge kwerendy
jest znacznie wiekszy niz zwyklego skanowania nieposortowanych zbioréw danych. Seria
IV zawierata podobne wyniki co seria II i III, dlatego zdecydowaliémy si¢ na pominie-
cie rysunkéw z tej serii w pracy. Ze wzgledu na duzg selektywno$é liczba potrzebnych
kwerend do zbudowania indeksu zmalata doktadnie tak samo jak w serii II. Jednocze$nie
przez zwickszong selektywno$é jak i rozmiar rekordu faza 1 trwala az 50% czasu calego
procesu na systemie LAM przy uzyciu modelu Samsung 840 jak i Intel. Algorytm AM
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tak samo jak we wczesniejszych seriach nie osiagnat fazy 3 na dysku Samsung i fazy 2
na pamieci Intel. Analizujac oméwione eksperymenty mozemy stwierdzi¢, ze nowy system
LAM radzi sobie o wiele lepiej od oryginalnego algorytmu AM na dyskach SSD. Nie tylko
szybciej tworzy indeks (nawet 8 krotnie szybciej), usuwa mniej blokéw z dysku SSD, ale
takze wykonuje szybciej pojedyncze kwerendy. We wszystkich seriach faza 1, 2 i 3 trwata
znacznie krécej niz w systemie AM. Oznacza to, ze uzytkownik szybciej zobaczy efekty
naszego procesu i znaczne przyspieszenie wykonywania kolejnych zapytan.

Rozszerzony zestaw kwerend

W poprzedniej sekcji zbadaliSmy sam proces tworzenia czesciowego indeksu. Zazwy-
czaj do bazy trafiaja rézne kwerendy, a nie tylko zapytania wyszukujace rekordy po kluczu.
Dlatego w tej czesci rozdziatu przeanalizujemy wyniki otrzymane podczas wykonywania
kwerend z zestawu rozszerzonego. Charakterystyka wszystkich czterech zestawow opisana
w rozdziale 4 jest nastepujaca:

1. ZR,4 - 100 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 5 rekordéw, 10 wyszukiwan
o podanej selektywnosci oraz usuwanie 5 rekordéw,

2. ZRp - b5 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 100000 rekordow, 5 wyszu-
kiwan o podanej selektywnosci oraz usuwanie 100000 rekordow,

3. ZRc - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 10000000 rekorddéw, 20
wyszukiwan o podanej selektywnosci oraz usuwanie 1000000 rekordow,

4. ZRp - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 1000000 rekordéow, 10 wy-
szukiwan o podanej selektywnosci oraz usuwanie 10000 rekordow.

Do testow wybraliémy ponownie tabele Sklep i Klient. Wykonalismy kazdy zestaw 2 razy,
raz z selektywnoscig na poziomie 1%, drugi raz na poziomie 5%. Kolejny raz dyski Toshiba
i Samsung uzyskaty podobne wyniki, o tej samej charakterystyce.

W pierwszej serii (Sklep, 1% selektywnosci) na obu dyskach system LAM zawsze
osiggal czasy lepsze niz klasyczny algorytm AM. Widzimy to na wykresach 6.42 oraz
6.43. Réznice w zestawach ZRp, ZR¢ oraz ZRp sa znikome. Wynika to z kilku przy-
czyn. Po pierwsze pamietajmy, ze wstawianie danych w systemie LAM odbywa sie jako
bezposrednie dodanie nowych danych do indeksu.
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Rysunek 6.43: Czas zestawdéw kwerend
Selektywno$é 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Sklep (113B)

W systemie AM jako buforowanie danych i zapisanie ich bezposrednio do posorto-
wanej czedci indeksu jako nowa partycje. Oznacza to, ze dodawanie elementéw nie rézni
sie zbyt mocno oraz nie wykonuje zmian widocznych w procesie tworzenia indeksu cze-
Sciowego. Druga przyczyng jest zbyt mala liczba wyszukiwan, ktore przeprowadzamy w
tych zestawach. Pamigtajmy, ze proces zajmuje okoto 800 kwerend wyszukujacych. Tutaj
mamy ich odpowiednio (25, 200, 100). Zatem jestesmy dopiero w poczatkowych fazach
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tworzenia sie indeksu i nie mozemy liczy¢ na duzg przewage LAM nad AM wynikajaca jak
poprzednio z samego tworzenia indeksu. Po trzecie, oba algorytmy uzyskuja bardzo po-
dobne czasy w pierwszej fazie. Dopiero pézniej algorytm LAM mocno wyprzeda klasyczne
podejscie. Warto jednak zauwazy¢, ze zestaw Z R, zawierajacy az 1000 wyszukiwan, a za-
tem tworzacy peten indeks pokazuje ogromna przewage LAM nad AM. Najlepiej widoczne
jest to w czasie testéw wykorzystujac dysk Intela. Algorytm LAM osiggnal wyniki 6 razy
lepsze od oryginalnego algorytmu.

Sytuacja w pozostalych seria sie nie zmienila. Zmiana selektywnosci z 1% na 5%
praktycznie nie wptyneta na réznice w zestawach nastawionych na modyfikacje tabeli.
Dodatkowo wzrost selektywno$ci zmniejszyt czas potrzebny algorytmowi AM na wyko-
nanie wszystkich kwerend ZR 4. Jest to oczekiwany wynik, poniewaz jesli spojrzymy na
tabele 6.13, to widzimy doktadnie, ze czas tworzenia czesciowego indeksu nie zmienia si¢
dla algorytmu LAM, a dla systemu AM drastycznie sie zmniejsza.
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Podsumowujac, obie serie eksperymentow wykazaly ogromny przyrost wydajnosci
obstugi kwerend za pomoca nowego systemu Lazy Adaptive Merging (LAM) wzgledem
pierwotnego algorytmu Adaptive Merging. Dzieki wprowadzonej mechanice leniwego usu-
wania, LAM nie tylko osigga lepsze czasy obstugi zestawu kwerend, ale takze nadpisuje
i usuwa o wiele mniej pamieci, co sprawia, ze dysk SSD pozostanie dtuzej sprawny. Ko-
lejng wazng cecha nowego systemu jest dowolna wrecz amortyzacja czasu potrzebnego
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na budowanie indeksu. Zauwazmy, ze w systemach czeSciowego indeksowania najwiecej
czasu zajmuje samo przepisanie danych do indeksu. Gdy takie systemy dziataja na dys-
kach SSD, dochodzi réwniez czas obstugi kasowania blokéw, aby przygotowaé pamieé¢ na
nowe dane. Dzieki parametrowi MT oraz dodatkowym pobocznym parametrom takim jak
jak minimalne zuzycie bloku czy maksymalna liczba blokow reorganizowana jednoczesnie,
mozemy dowolnie sterowa¢ mechanizmem taczenia blokow. Dzieki temu mozemy roztozyé
w czasie koszt reorganizacji tak, aby uzytkownik koncowy nie widziat ogromnego spadku
na wydajnosci podczas niektorych zapytan.
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Algorytmy indeksowania na pamieci
PCM

W tym rozdziale oméwimy sposoby indeksowania danych, obecnie uzywane struktury
i algorytmy wykorzystywane w silnikach baz danych na pamieci PCM. Przedstawimy takze
nowy system do tworzenia czeSciowego indeksu na tej pamieci [5], ktéry zostat specjalne
dostosowany do charakterystyki pamigci PCM. Ogolny koncept kazdego z rodzajow indek-
sowania przedstawiony zostal w rozdziale 2. W tym rozdziale skupimy sie na dostosowaniu
algorytmow indeksujacych do sposobu dziatania nowej pamieci zmiennofazowej PCM.

Charakterystyka nowej pamieci PCM zostata przedstawiona w rozdziale 3. Przypo-
mnijmy sobie jednak gltéwne cechy tej pamieci. Pamie¢ zmiennofazowa PCM (ang. Phase
Change Memory) [123] jest pamiecia nieulotna oparta na nosniku krystalicznym. Obecnie
rozwojem tego rodzaju pamieci zajmuje sie firma Intel [126]. Podobnie jak pamieé flash,
PCM nie traci danych po odlaczeniu zasilania. Pamie¢ ta jest duzo bardziej wydajna.
Wartosci dotyczace szybkosci zapisu i odezytu bitéw informacji szacuje si¢ srednio na
poziomie kilkadziesiat razy wyzszym niz w przypadku NAND. Podczas zapisu danych nie
istnieje konieczno$¢ wymazywania calego bloku komérek. Dlatego pamie¢ ta moze zostaé
wykorzystana nie tylko jako pamie¢¢ masowa, ale takze jako pamie¢ operacyjna kompu-
tera [127], [128], [129]. Tak jak jest to w przypadku pamieci RAM, pamie¢ PCM jest
rowniez bajtowo adresowalna. Jednak ze wzgledu na jej budowe oraz lepsza wspotprace
z pamiecig podreczna procesora, zostata podzielona na strony o wielkosci 64B. Zazwy-
czaj kos¢ zbudowana jest z 4 lub 8 bankéw pamieci. Obecnie wykorzystuje sie gtownie 8
bankéw, poniewaz w czasie jednego odczytu mozemy wezytaé caly strone pamieci PCM
(64B) odczytujac z kazdego banku pojedyncze stowo maszynowe architektury 64 bitowej,
ktora jest obecnie najbardziej popularna w osobistych komputerach jak i serwerach. Nie-
stety podobnie jak w przypadku pamieci flash, mimo bardzo szybkiego odczytu, pamieé
ta charakteryzuje sie wolniejszym (nawet 10 razy) zapisem. Kolejnym problemem jest
limit zapiséw pojedynczej komoérki wynoszacy od 107 do 10%. Mimo iz 10mln moze sie
wydawaé limitem nie do osiagniecia, to komputer uzywajacy pamieci PCM jako pamieci
operacyjnej, mogtby zniszczy¢ pojedyncze komorki pamieci w zaledwie kilka minut. Jako
rozwigzanie tego problemy zaproponowano kilka algorytméw mapujacych linie pamieci
PCM (64B) oraz logiczne strony (4KB) w podobny sposéb jak algorytm FTL mapu-
jacy strony dyskéw SSD [191], [192], [193]. Aby zapobiegajac kompletnemu zniszczeniu
komérki PCM, system operacyjny pracuje na tych samych adresach logicznych, chociaz
adres fizyczny zmienia sie w czasie. W ten sposéb taki system moze wytrzymac kilkadzie-
siat lat. Rozwiazanie pelnego mapowania pamieci podzielonej na strony czy inne mniejsze
fragmenty nie zostato porzucone po stworzeniu podstawowych systeméw. Problem oka-
zal sie znacznie wiekszy. Zwykle pamieci sg wykorzystywane do jednego celu. Pamieé
RAM jest szybka pamiecig operacyjng komputera lub buforem danych w wolniejszych
dyskach. Pamieé¢ flash jest wykorzystywana do budowy pamieci masowej w tym dyskéw
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SSD. Pamie¢ PCM wykorzystywana jest w wielu miejscach w odmienny sposéb. Niektore
architektury stosuja PCM jako gléwna pamie¢ komputera [130], inne jako pamieé¢ ma-
sowg [131], a jeszcze inne jako bufor danych pomiedzy dyskami SSD a pamiecia RAM
[132]. Z tego wzgledu zaproponowano kolejne algorytmy pozwalajace wydtuzyé zycie ko-
morek pamieci. Niektére skupily sie na dynamicznym wykrywaniu uzycia pamieci (np.
duzo zapiséw do pewnego obszaru pamieci) [194], [195], [196]. Inne tworzyty mapowanie
na roznych poziomach systemu operacyjnego, tak aby zmaksymalizowaé¢ pozytywny efekt
mapowania pamieci na zywotnos¢ komoérek, w zaleznosci od uzywanej architektury. W
[197] zaproponowano system mapujacy dzialajacy na poziomie sterownikéw, w [198] na
poziomie systemu operacyjnego (gtéwnie systemy plikéw), a w [199] stworzono modut,
ktory mozna uzy¢é w dowolnej aplikacji (ang. user space). Poréwnanie najwazniejszych
metod mapowania pamieci mozna znalezé w [200]. To wlasnie ze wzgledu na asymetrie
pomiedzy czasem odczytu a zapisu oraz odmienng charakterystyke pamieci PCM od kla-
sycznych dyskow HDD jak i nowych dyskow SSD, klasyczne struktury danych musza by¢
dostosowane do tego rodzaju pamieci.

7.1 Indeksowanie wierszowe

Indeksy wierszowe to najbardziej popularne struktury danych w bazach danych. Za-
leta tego typu indeksoéw jest prostota implementacji oraz szybkos$¢ utrzymania porzadku
na takim indeksie. Caly rekord zapisany jest w ciaglym obszarze pamieci. Dodawanie
nowego rekordu, usuwanie starego jak i modyfikacje wykonuja pojedyncze operacje na
pamieci. Z drugiej strony taki rodzaj indeksowania posiada kilka wad. Zazwyczaj tabela
sktada sie z kilku lub nawet kilkunastu atrybutow. Wiekszos¢ kwerend nie bedzie potrze-
bowata ich wszystkich. Mimo to, ze wzgledu na utozenie w pamieci, musimy wezytaé caty
rekord niezaleznie od zapytania, co niepotrzebnie wydtuza czas trwania kwerendy.

Najpopularniejsza struktura danych wykorzystywana do indeksowania wierszowego
jest drzewo B+ [19]. Struktura ta jest bardzo czesto stosowana w bazach zapisanych na
dyskach HDD i w pamieci operacyjnej komputera. To wtasnie ze wzgledu na jej popular-
nos$¢ podjeto wiele prob dostosowania drzewa B+ do charakterystyki modelu PCM. W
[134] poréwnano 4 modele drzew B+:

« standardowe drzewo B+ (ang. sorted B+), ktére ma posortowane liScie oraz wezly
wewnetrzne

o calkowicie nieposortowane drzewo B+ (ang. unsorted B+). Ten rodzaj drzewa utrzy-
muje gtéwng idee struktury. Drzewo jako zbiér weztéow tworzy minimalnie czesciowy
porzadek, jednak same wezty sg zbiorami nieposortowanymi.

o drzewo z nieposortowanymi li$émi (ang. unsorted leaf). Ze wzgledu na fakt, iz wiek-
szos¢ zapisow odbywa sie w lisciach, ktore zawierajg dane, to wlasnie liScie sa nie-
posortowane, aby zminimalizowa¢ liczbe modyfikacji wewnatrz tego zbioru. Z kolei
wezty wewnetrzne, stuza gtownie do wyszukiwania odpowiedniego liscia. Operacja
dominujaca na tym typie weztéw jest odczyt. Z tego wzgledu w tym modelu utrzy-
muje si¢ porzadek wewnatrz tych weztow.

o drzewo z nieposortowanymi lisémi, posiadajace bitmape (ang. unsorted leaf with
bitmap). Jest to ten sam model co zwykle nieposortowane lidcie, z tym wyjatkiem,
ze dodatkowo kazdy lis¢ zawiera bitmape, okreslajaca aktualny stan kazdej wartosci
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(1 - aktualna, 0 - nieaktualna / usunieta).

Z eksperyment6éw przedstawionych w [134] wynika, ze na pamieciach PCM najgorzej
radzi sobie standardowe drzewo B4. Mimo Ze w peini posortowane drzewo wyszukuje
klucze najszybciej, to jednak kazda pojedyncza modyfikacja jak dodawanie lub usuwa-
nie rekordéw jest bardzo kosztowna. Aby utrzymaé posortowane wezlty, trzeba znalezé
odpowiednie miejsce na nowy rekord i przeprowadzi¢ reorganizacje wezta tak, aby zbior
po dodaniu nowej wartosci byt dalej posortowany. Wartos¢ oczekiwana takiej operacji
to przepisanie az potowy wezta, co jest bardzo kosztowne patrzac na charakterystyke
modelu pamieci PCM. Poréwnujac ze soba trzy pozostate modele, drzewo w petni niepo-
sortowane uzyskato najgorszy wynik ze wszystkich nieposortowanych struktur, mimo iz
czas wykonania zestawu kwerend byl znaczaco mniejszy niz czas uzyskany przez standar-
dowe drzewo. Okazuje sig¢, ze w pelni nieposortowane drzewo B+ bardzo wolno wyszu-
kuje rekordy, poniewaz na kazdym poziomie zamiast szybkiego wyszukiwania binarnego,
musi wezytaé caty wezet. Najlepszym modelem pod wzgledem szybkosci wykonywania
sie kwerend, zuzycia pamieci (ang. wearout) oraz poboru pradu okazal sie ostatni mo-
del - drzewo z nieposortowanymi lis¢mi posiadajace bitmape. Podzial na nieposortowane
lisScie, w ktorych wykonuje sie najwiecej modyfikacji i posortowane wezty wewnetrzne,
ktore stuza gtéwnie do wyszukiwania rekordéw okazal sie najlepszym sposobem sposrod
wszystkich czterech zaproponowanych. Przede wszystkim dzieki wprowadzeniu bitmapy,
usuwanie rekordu przeprowadzane jest jako nadpisanie pojedynczego bitu odpowiadaja-
cego usuwanej danej, co znaczaco poprawito szybkos¢ wykonywania tej operacji wzgledem
modelu 3 (drzewo z nieposortowanymi li$¢mi). Dzieje sie tak, gdyz w modelu 3 aby usu-
na¢ dang, musimy nadpisa¢ rekord ostatnim rekordem w wezle. Efektem tej optymalizacji
byto uzyskanie 7 krotnie mniejszego zuzycia pamieci, 1,7 krotnie szybszego czasu wyko-
nania zestawu kwerend przy wykorzystaniu dwukrotnie mniej energii. Model ten nazwano
drzewem UB+ (unsorted B+ Tree).

Mimo tak duzego wzrostu wydajnosci, zaproponowano wiele innych modyfikacji drze-
wa B+. W [27] stworzono strukture OB-+-Tree oraz zmieniono algorytm reorganizacji
drzewa w taki sposéb, zeby zamiast natychmiastowo modyfikowaé¢ wezet rodzica, doda-
waé kolejny wezel do listy (ang. overflow node). Autorzy gtéwnie pracowali z modelem
drzewa z nieposortowanymi lisémi posiadajacym bitmape (UB+-Tree). Zauwazyli, ze nie-
posortowany 1is¢ w chwili braku miejsca na kolejny element jest sortowany i dzielony na 2
podzbiory doktadnie tak, jak to ma miejsce w przypadku oryginalnego drzewa B+. Proces
sortowania w zaleznosci od wielkoSci wezta moze byé¢ czasochtonny, a sam proces doda-
wania kolejnego wskaznika do rodzica, ktory jest zbiorem posortowanym wykonuje wiele
operacji nadpisywania danych, ktére réwniez sa powolne na pamieci PCM. Aby zapobiec
obu tym procesom, tworzony jest dodatkowy wezet, ktory widoczny jest tylko z poziomu
lidcia jako lista dodatkowych weztéw (poniewaz kazdy lisé moze mieé takich dodatkowych
weztéw wiecej niz 1). Podczas przepisywania danych nie sortuje sie rekordéw, lecz tak
jak w przypadku sortowania szybkiego (ang. quicksort) wybiera sie element rozdzielajacy
(ang. pivot) i przepisuje sie tylko rekordy o kluczu wiekszym od wybranego elementu. Oba
wezty dalej nie sa posortowane, jednak ze wzgledu na element rozdzielajacy podczas wy-
szukiwania wiemy, ktéry wezet musimy wezytaé aby znalezé pozadany rekord. Dodatkowo,
poniewaz nowy wezel widoczny jest tylko z poziomu liscia, do ktorego jest przypisany, nie
musimy przeprowadzaé kosztownej operacji nadpisywania danych w wezle rodzica. Mimo
ze taki zabieg wydtuza czas wyszukiwania rekordu, to jednak catkowity czas wykonywania
zestawu kwerend spadl o 6% wzgledem pierwotnego modelu.
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W [29] zaproponowano kolejna modyfikacje, tym razem modelu struktury OB+-Tree.
Wprowadzenie dodatkowych weztow, wydtuza czas wyszukiwania. W momencie gdy uzyt-
kownik wykonuje wieksza liczbe wyszukiwan niz modyfikacji, czas uzyskany przez drzewo
OB+ jest wigkszy niz czas uzyskany przez drzewo UB+4. Autorzy widzac, ze wprowa-
dzenie dodatkowych weztéw zalezy od wzorca kwerend zaproponowali swoja modyfikacje
nazwang drzewem CB+. Struktura wykrywa sposéb uzycia poszczegdlnych fragmentéw
drzewa i dynamicznie wlacza i wylacza funkcjonalnosé zwiazang z dodatkowymi weztami.
Oczywiscie zmiana nie nastepuje natychmiastowo, poniewaz algorytm potrzebuje czasu
aby stwierdzi¢ zmiane trendu. Jednak pomimo niewielkiego opdznienia struktura osia-
gnela czas o 12% lepszy od drzewa OB+.

W [201] oraz w [202] skupiono si¢ na dostosowaniu rozmiaru wezta drzewa B+ w za-
leznosci od wykorzystania pamieci PCM. W przypadku pamieci RAM zazwyczaj rozmiar
wezta jest rowny rozmiarowi strony logicznej tej pamieci (najczesciej 4KB). W przypadku
dyskow HDD i SDD rozmiar réwniez dostosowywano do pojemnosci fizycznych stron dys-
kéw (2KB-8KB). Poniewaz pamie¢ PCM moze by¢ wykorzystana jako pamieé operacyjna,
bufor lub jako pamieé¢ masowa, a sama pamie¢ podzielona jest na bardzo mate linie pa-
mieci (64B), to ustalenie odpowiedniego rozmiaru wezta byto sporym problemem. W [201]
zbadano wplyw wielkoSci wezta struktury B+ na szybko$¢ wykonywania sie kwerend w
sytuacji, ktérej pamie¢ PCM byla pamiecia gtéwna komputera. Najlepsze wyniki uzy-
skano dla weztéw o rozmiarze 4-8 krotnie wyzszym niz linia pamieci podrecznej (ang.
cacheline), zatem przy takim wykorzystaniu pamieci najlepiej ustali¢ rozmiar wezta na
256-512B. Z kolei w [202] przeprowadzono eksperymenty z uzyciem pamieci PCM jako
pamieci masowej (dyskowej). Najlepsze wyniki osiagnieto wtedy, gdy wezet byt wielkosci
jednej lub dwodch stron pamieci RAM, czyli 4KB-8KB. Wynikato to z braku doczytuja-
cych sie fragmentéw pamieci. Jeden wstepny odczyt i zapis, wystarczatl aby wykonywaé
pelne operacje na wezle (ang. prefetch).

Kolejng modyfikacjg drzewa B+ jest wykorzystanie znajomosci architektury kom-
putera i pamieci PCM do efektywniejszej pracy na strukturze. W [28] analizowano mo-
del wykorzystania PCM jako pamieci dyskowej. Zaproponowano strukture XB-Tree (ang.
eXtendend B+-Tree), ktéra w zaleznosci od wykorzystania wezta umieszczata go w pa-
mieci nieulotnej PCM lub w pamieci szybkiej RAM. Pomyst ten jest bardzo zblizony do
drzewa wedrujacego ([203]), ktore wykorzystywane jest w wielu systemach plikéw zapisa-
nych na dysku SSD, m.in. JFFS3 ([204]) i UBIFS (][205]). W obu strukturach (XB-Tree
oraz Wandering-Tree) uzycie wezla jest monitorowane. Gdy dominuja odczyty, na state
buforowane jest w pamieci RAM, aby znaczaco przyspieszy¢ odczyt tego wezta. Gdy
gtéwna operacja jest modyfikowanie rekordéw (dodawanie i usuwanie), to wezel jest z
powrotem zapisywany na pamieci PCM (ang. flush). Struktura XB-Tree osiagneta az o
40-60% lepsze wyniki w zestawach kwerend o dominujacych odczytach od drzew OB+ i
CB+. Podobna optymalizacje wprowadzono w strukturze FP-Tree (ang. Fingering Persi-
stent Tree) [206]. W tym indeksie réwniez wiekszo$¢ weztéw buforowanych jest na state
w pamieci RAM. Dodatkowo kazdy z weztéw ma osobny bufor na modyfikacje przepro-
wadzane na tym wezle. Dzieki temu wiekszos¢ operacji jest agregowana i przeprowadzana
jednoczesnie. W [207] zaproponowano catkiem nowy indeks, w pelni dostosowany do pa-
mieci PCM oraz systeméw wielowatkowych. Indeks DP-Tree sktada si¢ z 3 czesci. Pierwsza
z nich jest bufor w pamieci RAM, ktoéry jest niewielkim, klasycznym drzewem B-+. Stuzy
on do agregowania wszystkich operacji. Do niego dodaje si¢ nowe elementy, oraz zaznacza
elementy do usuniecia. Druga czescia systemu jest sam indeks, zapisany w pamieci PCM.
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Jest to struktura podzielona na poziomy, podobnie jak drzewa LSM ([172]) czy FD ([25]).
Gdy bufor osiaga maksymalng liczbe wpiséw, taczony jest z gléwnym indeksem wedlug
algorytmu przygotowanego przez autoréow. Dodatkowo aby uniknaé¢ utraty danych pod-
czas awarii systemu (pamietajmy, ze pamie¢ RAM jest ulotna, traci dane gdy system
jest wytaczony), wprowadzono ostatnia czesé - dziennik operacji, zapisany na nieulotne;
pamieci PCM. Bardzo wazng cechg tego systemu jest wsparcie dla operacji wielowat-
kowych. Algorytm zapisywania buforowanego drzewa B+ na indeks jest stworzony tak,
aby moégl dziata¢ z wieloma buforami. Oznacza to, ze w zaleznosci od liczby uzytkowni-
kéw (klientéw bazy), mozemy wprowadzié¢ wiele buforéw. Kazdy z nich bedzie wykonywat
operacje pojedynczego uzytkownika, ktory realizowany jest jako watek w systemie. Dodat-
kowo umiejetne zapisywanie tylko niezbednych metadanych potrzebnych do odzyskania
informacji jak i pelne buforowanie indeksu sprawito, ze indeks ten jest obecnie domyslng
struktura wykorzystywana przez silniki baz danych pracujacych na pamieci PCM.

7.2 Indeksowanie kolumnowe

Indeksowanie kolumnowe w ostatnich latach tak mocno zyskato na popularnosci, ze
wiekszos¢ nowoczesnych silnikoéw baz danych wspiera ten sposob zapisu tabeli. Wynika to
z faktu, ze wiekszo$¢ zapytan do baz danych nie potrzebuje danych ze wszystkich kolumn.
Zatem w wierszowej implementacji marnujemy odczyty z dysku na wezytanie catego wier-
sza i wytuskanie tylko potrzebnych atrybutow. W podejéciu kolumnowym na jednej stronie
w pamieci przetrzymywane sa wartosci pojedynczej kolumny dla kilku rekordéw, dzieki
czemu podczas wyszukiwania wezytujemy tylko potrzebne informacje. Niestety kolum-
nowe podejscie jest wolniejsze podczas zapisywania nowych rekordéw, poniewaz musimy
zapisa¢ podzielony rekord na kolumny w kilku miejscach na dysku [10]. Najpopularniej-
szg struktura danych uzywang obecnie do indeksowania rekordéw zapisanych kolumnowo
jest PDT [50] (ang. Positional Delta Tree). Indeks ten do niedawna wykorzystywany byt
tylko w bazach danych zapisanych w pamieci operacyjnej komputera (ang. in-memory
database) oraz na dyskach talerzowych HDD. Obecnie struktura PDT jest domy$lnym
indeksem dla zapisu kolumnowego w silnikach MonetDB [45] oraz VectorWise [47]. Mimo,
iz pamie¢ zmiennofazowa PCM posiada odmienng charakterystyke od pamieci RAM czy
dyskéw HDD, to struktura PDT réwniez stosowana jest w bazach zapisanych w pamieci
PCM. Wynika to gtéwnie z obecnego braku innych struktur lepiej dostosowanych pod mo-
del PCM. Mozliwe, ze w niedalekiej przysztosci zobaczymy prébe zaadoptowania znanych
algorytméw pod pamieci PCM takich jak kolumnowe drzewo FD [3], kolumnowe drzewo
B+ [208] czy system zapisu danych PAX[51]. Sposéb ten zapisuje dane kolumnowo w ob-
rebie jednego fragmentu pamieci. Jako fragment pamieci najczedciej wybiera sie strone na
dysku. Zamiast zapisac¢ rekordy po kolei na wybranej stronie, zapisuje sie najpierw wszyst-
kie wartosci atrybutu pierwszego, nastepnie drugiego itd. Dzieki temu podczas odczytu
danej strony, uzyskujemy wieksza wydajnosé odczytu i dekompresji na procesorze, wedle
zasady lokalnosci [209], [210] (ang. full cache utilization / less cache misses). Taki spos6b
zapisu mozna by tatwo zaadoptowa¢ do pamieci PCM, ktéra w zaleznosci od wykorzy-
stania dzielona jest na mniejsze (64B) lub wigksze strony (4KB), odpowiadajace stronom
pamieci RAM czy dysku. W literaturze mozemy znalez¢ kilka prob implementacji nowego
sposobu mapowania danych, tak aby efektywnie byly wczytywane nie tylko z pamieci
PCM (jak kiedys z dysku) do pamieci RAM, ale takze z PCM do pamieci podrecznej
procesora [211], [212], [213], [214].
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7.3 Indeksowanie czesSciowe

Zazwyczaj administrator danych podczas tworzenia bazy danych musi zdecydowac
jak dobra¢ indeksy, aby efektywnie obstugiwaé kwerendy od uzytkownika. Poniewaz jest
to bardzo trudne zadanie, zdecydowano sie na prébe automatyzacji tego procesu [53].
Coraz czesciej stosuje sie indeksowanie cze$ciowe, czyli takie, ktére w wyniku kwerendy
wyszukujacej dodaje potrzebne dane do indeksu. W ten sposéb rekordy zapisane w in-
deksie sg tymi, ktore byty kiedys potrzebne i mozliwe, ze beda potrzebne w przysztosci.
Dodatkowym atutem tego typu algorytmow jest amortyzacja kosztu tworzenia petlnego
indeksu. Zamiast dtugiego oczekiwania na finalizacje tego procesu, dodajemy mate zbiory
rekordéw w kazdym zapytaniu nieznacznie wydtuzajac tylko czas jego obstugi. Zwykle jest
on niezauwazalny przez uzytkownika bazy. W [56] [57] zaproponowano Indeks Cracking.
Algorytm ten uzywa metody podziatlu danych na partycje (ang. partition) wzgledem ele-
mentéw z zakresu zapytania i dziata podobnie do sortowania szybkiego (ang. quicksort)
[58]. Kolejna metoda automatycznego tworzenia indeksu podczas kwerend zostala zapro-
ponowana w [13]. Adaptive Merging w przeciwienistwie do Indeks Cracking korzysta z
algorytmu scalania posortowanych list tak jak sortowanie przez scalanie (ang. mergesort)
[62]. Ze wzgledu na schemat dzialania obu algorytméw, Indeks Cracking stosuje sie dla
baz danych zapisanych w szybkiej pamigci operacyjnej komputera, a Adaptive Merging
gdy tabela przechowywana jest na pamieciach blokowych takich jak dyski HDD czy dyski
SDD. Pami¢e¢ PCM adresowana jest bajtowo, zatem naturalnym wybér algorytmu do
czesciowego indeksowania padl na Indeks Cracking. W [215], [216] przeprowadzono do-
glebna analize algorytmu i charakterystyki PCM oraz pokazano za pomoca ogromnego
zestawu eksperymentow, ze Indeks Cracking poprzez czeste reorganizacje doprowadza do
szybkiego wypalenia sie komorek pamieci PCM. Dodatkowo, biorac pod uwage asymetrie
pomiedzy szybkim czasem odczytu i wolnym zapisu, czeste nadpisywanie danych nie jest
efektywne na tym rodzaju pamieci. Z tego powodu na pamieciach PCM uzywa sie obecnie
oryginalnego algorytmu Adaptive Merging.

Mimo, iz obecnie Adaptive Merging stosowany jest w bazach zapisanych na pamieci
PCM, to nie jest on dostosowany do tego rodzaju pamieci i posiada wiele wad. Najwieksza
z nich jest reorganizacja partycji podczas przepisywania danych do nowej partycji. Kazdy
rekord, ktory jest przepisywany, musi zosta¢ nadpisany innymi rekordami, tak aby par-
tycja nie zawierata wolnych przestrzeni. Dodatkowo AM uzywa w peini posortowanego
rodzaju wariantu B+ (PB+) [63], a z [134] wiemy, ze takie podejscie nie jest odpowiednie
w pracy z modelem PCM. Z tych powodéw postanowiliémy dostosowac algorytm Adaptive
Merging dla pamieci PCM. W [5] zaproponowalismy modyfikacje tego algorytmu nazwana,
eAM (extended Adaptive Merging). W eAM partycje dalej sa zbiorami posortowanymi,
jednak dopuszczamy elementy nieaktualne (usuniete), ktére dalej zapisane sa w partycji.
Kazda partycja zawiera bitmape, okreslajaca status kazdego rekordu. W chwili gdy prze-
pisujemy element w inne miejsce, zmieniamy status rekordu w bitmapie, nie nadpisujac
go innymi elementami zbioru. Dzigki temu nie przeprowadzamy niepotrzebnych, kosztow-
nych operacji zapisywania danych. Podczas wezytywania partycji najpierw wcezytujemy
do pamieci RAM lub pamiegci podrecznej procesora (ang. cache) bitmape, znajdujaca sie
na poczatku partycji. Dzieki temu mozemy okresli¢ pozycje rekordéw, ktore nadal sa ak-
tualne i wymagaja zaladowania do pamieci. Drugg modyfikacja jest zmiana tworzonego
indeksu. Zamiast posortowanej wersji B+, uzyliémy modyfikacji drzewa - UB+, opisa-
nej w [134]. Wprowadzenie nieposortowanego liScia nie tylko zmniejsza liczbe zapiséw
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do pamieci PCM podczas bezposredniego wstawiania nowych elementow do indeksu, ale
takze redukuje czas potrzebny na posortowanie danych odczytanych z kilku lub nawet
kilkunastu partycji. Niestety dalsze modyfikacje algorytmu AM byty wrecz niemozliwe do
przeprowadzenia. Brak oddzielnych modutéw na indeks i zbiér partycji utrudnia proces
optymalizacji tego algorytmu (partycje naleza do drzewa indeksu). Z tego powodu za-
proponowalismy PAM (PCM Adaptive Merging) [5] - catkiem nowy system do tworzenia
czesciowego indeksu.

7.3.1 System PAM (PCM Adaptive Merging)

PCM Adaptive Merging [5] w przeciwienstwie do klasycznego Adaptive Merging nie
nadpisuje danych podczas tworzenia nowej partycji. Zamiast tego wpisuje do dziennika
pare kluczy odpowiadajaca zakresowi przepisanemu z partycji do indeksu. Dzigki temu
system unika kosztowej operacji nadpisywania danych w momencie ich przepisywania.
System PAM potrafi wspotpracowaé¢ z dowolnym indeksem, ktéry wspiera zbiorcze do-
dawanie danych (ang. bulkload). Naleza do nich m.in. DPTree [207] i FPTree [206]. Oba
indeksy zostaly przystosowane do charakterystyki pamieci PCM. Niestety nie potrafiag one
w petni wykorzystaé wzorca dodawanych rekordéw (zakresy kluczy). Z tego powodu w
pracy zaproponowaliSmy réwniez nowa strukture opartg na drzewie B+Tree i DPTree -
BB+Tree (Buffered B+Tree).

System PCM Adaptive Merging korzysta z nastepujacych struktur danych:

1. Partycja - podstawowa struktura przechowujaca zbiér posortowanych danych. Mimo
iz pamie¢ PCM jest bajtowo adresowalna, to dostep do calej linii pamieci jest o
wiele szybszy ze wzgledu na buforowanie kontrolera pamieci. Dlatego wielkos¢ par-
tycji zawsze jest wielokrotnoscia linii pamieci PCM, aby zminimalizowa¢ narzut
zwigzany z zapisem i odczytem zbyt malych obszaréw pamieci. Podczas pierwszej
kwerendy dane weczytywane sg do bufora znajdujacego sie w pamieci RAM i tam
sortowane. Nastepnie zapisywane sg na pamieci nieulotnej PCM. Dane sg posorto-
wane wewnatrz kazdej partycji, zatem mozemy wyszukaé¢ potrzebny klucz w czasie
logarytmicznym uzywajac klasycznego wyszukiwania binarnego. Dodatkowo kazda
partycja posiada dwa atrybuty, najmniejszg i najwicksza wartos¢ klucza jaka jest w
partycji. Atrybuty te zapisane sag w pamieci RAM w metadanych zbioru partycji.

2. Dane partycji - struktura przechowujaca potrzebne metadane o kazdej partycji.
W zaleznosci od implementacji i wielkosci zbioru, moze by¢ to lista lub struktura
drzewa. Kazdy rekord w tej strukturze posiada klucz sztuczny partycji, adres w
pamieci oraz wartosci minimalne i maksymalne kluczy w danej partycji. Wyszuki-
wanie danych moze odbywaé sie réwnolegte na kilku partycjach, poniewaz mozemy
w tatwy sposdb na podstawie zgromadzonych danych stwierdzié¢, ktére partycje z
podanych adresow nalezy wcezytac, a ktore nie. Struktura zapisana jest w pamieci
RAM, poniewaz mozna ja tatwo zbudowaé ze zbioru partycji zapisanych na nieulot-
nej pamieci.

3. Bufor do sortowania - fragment szybkiej pamieci RAM o ustalonym rozmiarze
BS (ang. Buffor Size). Uzywany do sortowania danych przed zapisem do partycji.
Im wiekszy bufor, tym wiecej danych mozna posortowac za jednym razem. Zatem
im wieksze BS tym mniej bedzie partycji w zbiorze.

4. Indeks - do indeksowania mozna uzy¢ dowolnej struktury, ktora jest dostosowana
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do pamieci PCM oraz posiada wszystkie cechy wymagane nasz system. Domy$lnie
uzywamy nowego drzewa BB+4-.

5. Dziennik dodanych rekordéw (ang. insertion journal) - dziennik ten zawiera
wszystkie zakresy kluczy jakie zostaty przepisane z partycji do indeksu. Samo wy-
szukiwanie w indeksie jest stosunkowo tanie, jednak skan partycji jest kosztowny.
Aby zredukowaé te koszty, podczas wyszukiwania najpierw czytamy dziennik, ktory
przechowywany jest w pamieci RAM. Na jego podstawie mozemy stwierdzié, czy re-
kordy zostaly wczesniej przepisane do indeksu czy tez nie. Dzigki temu wezytujemy
tylko potrzebne partycje. Tej struktury nie trzeba zapisywa¢ w nieulotnej pamigci.
Wystarczy podczas startu systemu odczytaé¢ rekordy znajdujace sie w zbiorze par-
tycji jak i w indeksie. Cze$¢ wspodlna tych zbioréw zostata przepisana z partycji
do indeksu. Zatem nalezy doda¢ do dziennika zakresy tych zbiorow. Oczywiscie tak
utworzony dziennik nie bedzie zawieral doktadnie tych samych danych co oryginalny
(np. niektére kwerendy zostana potaczone). Jednak nie wplywa to na poprawnosé
dziatania systemu, a doktadne dane o kwerendach nie sa potrzebne.

6. Dziennik usunietych rekordéw (ang. deletion journal) - dziennik ten zawiera
wszystkie zakresy kluczy jakie zostaly usuniete z partycji. Usunietych danych nie
da sie odzyska¢ w podobny sposéb do danych zapisanych w dzienniku dodanych
rekordow. Dlatego dziennik ten zapisany jest w nieulotnej pamieci RAM. Dzigki
niemu nie musimy fizycznie usuwaé danych z partycji. Zamiast tego wpisujemy od-
powiedni klucz lub zakres kluczy do dziennika. Podczas wyszukiwania sprawdzamy;,
czy zadane przez uzytkownika rekordy nie znajduja sie w dzienniku. Jesli tak, to
odejmujemy je z wynikowego zbioru kwerendy, poniewaz zostaty one wczesniej usu-
niete.

Rysunek 7.1 przedstawia przyktadowy stan procesu tworzenia indeksu cze$ciowego
przez PAM. Dla uproszczenia zalézmy, ze tabela ma 20 rekordéw. Poczatkowo uktad da-
nych w pamieci byl nastepujacy: {2, 19, 26, 5, 9, 1, 3, 11, 17, 21, 24, 14, 16, 12, 4, 6,
18, 20, 13, 25}. Zalézmy takze, ze linia pamieci PCM jest w stanie pomie$ci¢ maksy-
malnie 2 rekordy, a bufor sortujacy ma pojemnos¢ 5 rekordow. Zatem wielko$¢ partycji
wyrazona w rekordach musi by¢ mniejsza badz réwna 5 oraz musi by¢ wielokrotnoscia 2.
Pojemnos¢ rowna czterem rekordom spetnia oba te warunki. Rysunek opisuje sytuacje po
dwoch kwerendach wyszukujacych: (6-13) oraz (1-8), co mozemy tatwo odczytaé z dzien-
nika dodanych rekordéw. W zbiorze partycji sktadajacym si¢ z 4 partycji oznaczonych na
rysunku P1, P2, P3 i P4 rekordy przepisane do indeksu oznaczone sg kolorem szarym.
Jak widzimy, wszystkie dane, te ktére zostaty przepisane jak réwniez te, ktére nie zostaty
pobrane przez uzytkownika sg zapisane w partycjach w pamieci PCM. Mimo ze przepisane
rekordy nie sg juz potrzebne, to o wiele lepiej jest zostawié¢ je na miejscu i nie nadpisywaé
ich danymi aktualnymi. Dzigki temu unikniemy niepotrzebnych operacji zapisywania da-
nych, ktore sa bardzo kosztowne w tym modelu pamigci. Pamieé zostanie zwolniona, gdy
wszystkie dane przepisane do indeksu w obrebie jednej partycji zostang juz usuniete na
prosbe uzytkownika. Warto rowniez zauwazy¢, ze metadane o zbiorze partycji sa na bie-
zaco aktualizowane wraz z kazda zmiang przeprowadzong w partycji. Przyktadowo, mimo
iz partycja P1 zawiera dane {2,5,19,26}, to minimalny klucz zapisany w metadanych to
19, a nie 2. Wynika to z faktu, iz wartosci 2 i 5 sa juz nieaktualne i nie powinny by¢ brane
pod uwage podczas kolejnych operacji wykonywanych na tej partycji.

Rysunek 7.2 przedstawia trzy kroki systemu PCM Adaptive Merging podczas tworze-
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RAM

Dziennik dodanych rekordéw
{(6-13), (1-8)}

Dane partyc;ji
Bufor sortujacy {{1, 19, 26}, {2, 17, 21},
{3, 14, 24}, {4, 18, 25}}

PCM

Dziennik usunie¢

{}

Indeks
{1,2,3,4,5,6,9,11,12,13}

Partycje

P1 P2 P3 P4
{2,5,19,26} || {1,3,17,21} || {4,14,16,24} || {18,20,25}

Rysunek 7.1: Przyktad struktury PAM

nia indeksu czesciowego. Zaktadamy, ze poczatkowo mamy te sama sytuacje co podczas
analizy rysunku poprzedniego. Tabela skladata sie z 20 rekordéw: {2, 19, 26, 5, 9, 1, 3,
11, 17, 21, 24, 14, 16, 12, 4, 6, 18, 20, 13, 25}. Ze wzgledu na pojemno$é linii pamieci
PCM (2 rekordy) oraz pojemnosci bufora sortujacego (5 rekordéw), rozmiar partycji zo-
stal ustawiony na wielko$¢ 4 rekordéow. Na poczatku dostaliémy kwerende wyszukujaca
klucze z zakresu (6-13). Dane wezytywane sa do bufora i sortowane, nastepnie zapisywane
w partycjach. Sam zakres kwerendy dodawany jest do indeksu. Dlatego w indeksie zapi-
sali$émy rekordy {6,9,11,12,13}, a takze utworzyli$émy pierwszy wpis w dzienniku, pare (6
- 13). Nastepnie mamy zapytanie o zakresie (1 - 8). Po pierwsze czytamy nasz dziennik,
aby sprawdzi¢ czy zakres zapytania pokrywa sie z kluczami zapisanymi juz w indeksie.
Widzimy, ze wartoéci 7 i 8 zostaly juz przepisane wezeéniej. Dlatego zapytanie (1 - 8),
mozemy traktowaé jako kwerende z zakresu (1 - 6). Dzieki atrybutom partycji zapisanych
w pamieci RAM stwierdzamy, ze partycja P4 nie moze zawieraé szukanych rekordéw,
poniewaz klucze zapisane w tej partycji sa z zakresu (18 - 25). Pozostale partycje: P1
(1-26), P2 (2-21) oraz P3(4-24), moga zawiera¢ szukane dane, dlatego musimy wezytaé je
z pamieci PCM do bufora. Po odczytaniu danych kopiujemy z partycji P1 wartosci 21 5,
z partycji P2 wartosci 1 i 3 oraz warto$¢ 4 z partycji P3. Skopiowane dane dodajemy do
naszego indeksu. Zamiast usuwac¢ przepisane dane za pomoca nadpisywania ich danymi
aktualnymi, co wywota kosztowne operacje zapisu, zostawiamy wszystkie dane na miejscu
i dodajemy odpowiedni wpis do dziennika dodanych rekordéw. Zakres (1-8) w dzienniku
oznacza, ze dane z tego zakresu zostaly przepisane do indeksu i nie trzeba ich ponownie
odczytywac z partycji. Ostatnia przedstawiong na rysunku kwerenda jest usuwanie warto-
Sci z zakresu (18-20). Jak poprzednio, czytamy najpierw dziennik. Widzimy, ze wszystkie
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PCM RAM
Rekordy
{2,19,26,5,9,1,3,11,17,21,24,14,16,12,4,6,18,20,13,25} <o Dane partygji Dziennik dodanych rekordéw
poczatkowy {} {}
Indeks Dziennil;}usuniec’
0 Bufor sortujacy
P1 P2 P3 P4 j
{2,5,19,26} || {1,3,17,21} || {4,14,16,24} || {18,20,25} Dane partycji Dziennik dodanych rekordéw
Stan po: {{1, 1,26}, {2, 1, 21}, {(6'13)}
Dziennik usuniec wyszukaj {3, 4,24}, {4, 18, 25}}
Indeks {} (6-13)
{6,9,11,12,13} Bufor sortujacy
P1 P2 P3 P4 j
{2,5,19,26} || {1,3,17,21} || {4,14,16,24} || {18,20,25} Dane partycji Dziennik dodanych rekordéw
Stan po: {{1, 19, 26}, {2, 17, 21}, {(6-13), (1-8)}
Dziennik usunie¢ wyszukaj {3, 14, 24}, {4, 18, 25}} !
Indeks {} (1-8)
{1,2,3,4,5,6,9,11,12,13} Bufor sortujacy
P1 P2 P3 P4 Dane partyii
Dziennik dodanych rekordéw
{2,5,19,26} {1,3,17,21} || {4,14,16,24} || {18,20,25} Stan po: || ({1, 26, 26}, {2, 17, 21}, {3, 14, 16-13) y(1_8)}
P e usun 24}, {4, 25, 25}} !
Dziennik usunig¢ (18-20)
Indeks {(18-20)} -
11,2,3,4,5,6,9,11,12,13} Bufor sortujacy

Rysunek 7.2: Przyktadowy proces tworzenia czeSciowego indeksu z uzyciem systemu
PAM

usuwane dane pochodza z partycji. Odczytujemy zatem metadane i stwierdzamy, ze re-
kordy, ktére nalezy usuna¢ moga znajdowac sie w kazdej z partycji. Podczas wezytywania
danych z pamieci PCM, okazato sie, ze z partycji P1 nalezy usungé¢ wartosé 19, a z partycji
P4 wartosci 18 i 20. Mimo iz uzytkownik kazatl nam usunaé rekordy o podanym zakresie
kluczy, to system PAM tego nie robi. Zamiast tego dodaje zakres (18-20) do dziennika
usunie¢ oraz aktualizuje metadane partycji.

7.3.2 Procedury systemu PAM

Wstawianie

Dodawanie nowych rekordéw do systemu PAM jest bardzo proste. Uzywamy bo-
wiem gotowej struktury danych do indeksowania rekordow. Wstawianie odbywa si¢ tak
jak opisano w uzywanej strukturze indeksowej. W ten sposéb nie zaburzamy porzadku
posortowanych partycji, co prowadzitoby do reorganizacji catej partycji. Nie dodajemy
rowniez nowych partycji, poniewaz obstuga tej struktury w procesie tworzenia indeksu
jest zbyt kosztowna. Wiemy, ze uzytkownik chce skorzystaé z rekordu w przysztosci, po-
niewaz zdecydowal dodaé si¢ go do bazy. Dlatego od razu wstawiamy go do tworzonego
indeksu.
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Wyszukiwanie

Wyszukiwanie to najwazniejsza operacja w procesie tworzenia indeksu cze$ciowego.
To wtasnie podczas wyszukiwania doktadamy kolejne rekordy do indeksu zmniejszajac tym
samym liczbe aktualnych danych w partycjach. Procedura jest prosta. Gdy dostajemy kwe-
rende od uzytkownika, czytamy dziennik dodanych rekordéw i prébujemy okresli¢, ktore
dane mozemy wezytaé z gotowego indeksu, a ktore z partycji. Poniewaz dziennik to tylko
lista zakreséw kluczy przepisanych, musimy odczytacé catg liste. Oczywiscie najlepszym
przypadkiem jest zapytanie, ktére mozemy obshuzy¢ czytajac tylko indeks. Gdy jednak
tak nie jest, musimy wczyta¢ dane z partycji. Za pomoca metadanych gromadzonych w
pamieci RAM o kazdej z partycji, odczytujemy z pamieci tylko te partycje, ktore moga
zawieraC potrzebne wartosci. Zatem w fazie przygotowania zbieramy wszystkie potrzebne
informacje zapisane w pamieci komputera, a nastepnie wezytujemy réwnolegle potrzebne
obszary pamieci. To ze klucz zapisany zostal w dzienniku nie oznacza, ze nadal jest w
indeksie. Podczas usuwania lub aktualizacji rekordéw w indeksie zmieniamy indeks, jed-
nak nie zmieniamy dziennika. Robimy tak, aby przyspieszy¢ proces wyszukiwania oraz
zachowaé jego poprawno$é¢. Gdybysmy usuneli dane z dziennika, musielibyémy odszukaé
go w zbiorze partycji. Poniewaz nie usuwamy danych natychmiastowo, to mozliwe ze znaj-
dziemy klucz, ktory miat by¢ usuniety. Podamy wtedy nieprawdziwa informacje uzytkow-
nikowi. Nie usuwajac wpisu, w czasie logarytmicznym wyszukujemy klucz w indeksie lub
dochodzimy do wniosku, ze dany klucz zostat usuniety, co udowadnia poprawno$é tej ope-
racji. Pamigtamy, ze nie wszystkie rekordy zapisane w partycji sa aktualne. Niektére z nich
mogtly zosta¢ wczesniej usunigte na proshe uzytkownika. Dlatego zanim dodamy rekord
do zbioru wynikowego, sprawdzamy czy nie znajduje sie w dzienniku usunie¢. Jesli tak, to
nie dodajemy go do wyniku kwerendy. Gdy mamy wszystkie potrzebne rekordy, sortujemy
je i dodajemy do indeksu. Jednoczes$nie aktualizujemy metadane partycji oraz dodajemy
kolejny wpis w dzienniku dodanych rekordéw odpowiadajacy przepisanym wtasnie klu-
czom. Dopiero po przepisaniu danych, mozemy zwréci¢ zbiér wynikowy uzytkownikowi i
zakonczy¢ obstuge kwerendy.

Usuwanie

System PAM rownolegte obstuguje struktury partycji jak i indeksu, ktory tworzy.
Za pomocy dziennika dodanych rekordéw jest w stanie stwierdzi¢, ktora strukture nalezy
oczytaé aby znalezé¢ rekordy, ktére nalezy usunaé¢. Gdy klucz zapisany jest w indeksie,
wystarczy wykonaé¢ potrzebna operacje na wybranej do indeksowania strukturze. Gdy
rekord zapisany jest w partycji, nie nalezy go usuwaé z pamieci PCM. Zamiast tego nalezy
doda¢ wpis do dziennika usunieé¢, aby podczas wyszukiwania algorytm zdecydowal sie na
odczyt indeksu.

7.3.3 Opis algorytmow

Pseudokod 7.1 przedstawia doktadny opis krokow algorytmu wyszukujacego dane w
systemie PAM. Procedura na wejsSciu przyjmuje posortowany zbior kluczy, dla ktorego
musimy znalez¢ odpowiadajace rekordy. W pierwszym kroku prébujemy znalezé rekord
w indeksie (linia 5). Jesli indeks nie zawiera danej wartosci, przechodzimy do kolejnego
kroku. Jedli klucz byl zapisany w strukturze, to dodajemy go do zbioru wynikowego (linie
6-7). Kolejnym krokiem jest odczyt partycji. Wiemy, ze klucz znajduje sie w partycji,
jesli nie zostal przepisany do indeksu (dziennik dodanych rekordéw nie zawiera szukanego
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Pseudokod 7.1: pamFind(input: Key keys| |)

1 Entry result[] := 0
2 Entry tolnsert] ] :=0)

// na podstawie dziennika okregl, ktére klucze wezytujemy z partycji

foreach Key k € keys do

4
5 Seek Entry e with key k£ in ind
6 if e exists in index then
7 L result := result U e
8
9 if insertionJournal.contains(k) = FALSE and deletionJournal.contains(k) =
FALSFE then
// Wyboér partycji dokonujemy za pomoca danych partrycji w RAM (pid, min, max)
10 Select Partition partitions|] containing k
11 foreach Partition p € partitions do
12 Seek Entry e with key & in p
13 if e exists in p then
14 tolnsert := tolnsert U e
15 L result := result U e
16

// Wstaw nowe dane, aby powiekszy¢ czesciowy indeks
17 indexBulkloadInsert(tolnsert)
18
// Aktualizuj dane w RAM
19 Pair p := (min(keys), max(keys))
20 insertionJournalAdd(p)
21 updateParitionsData()
22
23 return result

klucza) oraz jesli nie zostal usuniety z partycji (dziennik usunie¢ nie zawiera szukanego
klucza). Gdy spelniamy oba te warunki (linia 9), to musimy podjaé¢ prébe znalezienia
rekordu w zbiorze partycji. Pamigtajmy, ze nie musimy wezytywacé wszystkich partycji. W
pamieci RAM zapisane mamy aktualne metadane. Na ich podstawie, mozemy stwierdzi¢,
czy klucz moze znajdowaé sie w partycji czy tez nie (linia 10). Gdy wezytujemy dane z
partycji, za pomoca wyszukiwania binarnego (linia 12) jeste$my w bardzo szybkim czasie
stwierdzi¢ czy rekord jest zapisany w partycji czy tez nie. Jedli tak, to dodajemy go nie
tylko do zbioru wynikowego (linia 15), ale takze do zbioru rekordéw, ktére beda przepisane
do indeksu w kolejnym kroku (linia 14). Ostatnim krokiem wyszukiwania jest przepisanie
znalezionych danych do indeksu. W tym celu najpierw dodajemy rekordy do struktury
(linia 17), nastepnie dodajemy wpis do dziennika dodanych rekordéw (linie 19-20) oraz
aktualizujemy metadane kazdej partycji (linia 21).
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7.3.4 Wybo6r Indeksu dla systemu PAM

System PAM potrafi wspdtpracowaé z dowolnym indeksem. Operacje, ktore wykonu-
jemy na strukturze PAM dziela sie na takie, ktore musimy wykona¢ na zbiorze partycji
oraz na te, ktére wykonujemy na strukturze indeksu. System nie wymaga zadnej spe-
cyficznej dla struktury operacji. Wykorzystuje jedynie podstawowe procedury takie jak
dodawanie, usuwanie i wyszukiwanie elementow w indeksie. Z tego powodu mozemy uzy¢
dowolnego indeksu w systemie PAM. Jednak nie kazdy wybér bedzie tak samo dobry. Po
pierwsze powinnismy wybrac¢ taka strukture, ktora jest dostosowana do modelu pamieci
PCM. Takimi strukturami sa m.in. drzewo UB+ [134], OB+ [27] i DP [207]. Po drugie,
struktura powinna wspiera¢ operacje dodawania zbiorczego (ang. bulkload), poniewaz ko-
piowanie danych z partycji do indeksu zazwyczaj odbywa sie z udziatem duzych zbioréw
danych. Po trzecie, ze wzgledu na charakterystyke pamieci PCM (wolny zapis, szybki od-
czyt), struktura powinna buforowaé te czesci drzewa, ktore sa czesto wezytywane, ale nie
modyfikowane, w szybkiej pamieci RAM. Wszystkie trzy kryteria spenia tylko indeks DP.
Niestety DP-Tree nie jest dostosowany do systeméw tworzenia indekséw czesciowych. Nie
jest w stanie w petlni wykorzysta¢ faktu, iz podczas kopiowania dane mozna podzieli¢ na
posortowane podzbiory, ktére mozna w szybki sposob dodaé¢ do indeksu. W przypadku,
gdy podzbidr zapisany jako zakres wartosci tworzy czes¢ wspolng z warto$ciami zapisa-
nymi juz w drzewie, trzeba doda¢ rekordy do istniejacego wezta. W przypadku, gdy jest
to zbior sktadajacy sie z nowych wartosci, wystarczy stworzy¢ nowy wezet i podpiaé¢ go
do struktury drzewa. Zamiast tego, drzewo DP buforuje dane w pamieci RAM, a nastep-
nie uniwersalnym i bardzo kosztownym algorytmem dodaje wszystkie rekordy z bufora
do gtéwnego drzewa zapisanego na pamieci PCM. Z tego powodu, w pracy po$wieco-
nej systemowi PAM [5] zaproponowaliémy réwniez indeks BB+ (Buffered B+), ktéry nie
tylko spelia wszystkie trzy wczesniej wymienione kryteria, ale takze dostosowany jest do
systemoéw tworzenia czeSciowych indeksow.

7.3.5 Nowy indeks BB+ (buffered B+4-Tree)

Struktura BB+ jest modyfikacja popularnego drzewa B+ inspirowang po czesci in-
deksem DP-Tree. W szybkiej pamieci RAM zapisujemy dane, ktore powinny zosta¢ dodane
oraz te, ktore powinne zosta¢ usuniete z gtéwnego indeksu. Dodatkowo wezty wewnetrzne,
ktore gtéwnie stuzg do wyznaczenia Sciezki z korzenia do liscia réwniez sa buforowane,
podobnie jak to ma miejsce w strukturze DP. Liscie drzewa zapisane sg zawsze w pamieci
PCM i nigdy nie sa buforowane, poniewaz zawierajg rekordy dodane przez uzytkownika.
Utrata tych danych podczas awarii systemu jest niedopuszczalna. Wszystkie pozostate
struktury mozna tatwo odzyskaé¢. Wezty wewnetrzne odzyskujemy budujac drzewo na
nowo na podstawie lisci. Bufor dodanych i usunietych rekordéw mozemy odzyskaé z sys-
temowego dziennika transakcji, dostepnego w popularnych systemach operacyjnych takich
jak Windows i Linux oraz w silnikach baz danych np. MySql czy Postgress. Podczas ana-
lizy kwerend wykonywanych w systemie PAM zauwazylidémy, ze raz zbudowany wezet nie
jest tak czesto modyfikowany jak w przypadku zwyktego indeksu. Dzieje sie tak, ponie-
waz dane kopiowane z partycji do indeksu sa roztaczne z rekordami juz skopiowanymi.
Zatem zbudowany wezet bardzo czesto jest odczytywany i jednoczes$nie rzadko modyfi-
kowany. Z tego wzgledu zdecydowalidmy si¢ na podzial wezta w drzewie BB+ na dwie
sekcje: posortowana i nieposortowana. Poczatkowo gdy tworzymy wezel, czy to przez ko-
piowanie danych z partycji, czy przez reorganizacje drzewa BB+, podobng do znanej z
indeksu B+, zapisujemy dane do czesci posortowanej. Kolejne odczyty tego wezta beda
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bardzo szybkie, poniewaz przejécie po wezle odbywaé sie bedzie za pomoca wyszukiwania
binarnego. Podczas modyfikacji istniejacego wezta, nowe dane dodawane sa do sekcji nie-
posortowanej tak jak w przypadku drzewa UB+. Tak samo jak w drzewie UB+, indeks
BB+ posiada bitmape dla kazdego wezta mowiacg ktére dane sa aktualne. Dzieki temu
zamiast reorganizowac wezet podczas kazdego usuwania, zaznaczamy fakt usuniecia w bit-
mapie i konczymy procedure usuwania. Jako efekt uboczny, mozliwe ze powstanie puste
miejsce w Srodku jakie$ sekcji. Wypelnianie sekcji nieposortowanej jest tak samo tanie jak
dodawanie rekordu na koniec wezta. Zatem traktujemy wypetnienie pustych miejsc w tej
sekcji jako priorytet. Niestety, jesli dodamy rekord w $rodek sekcji posortowanej, utracimy
porzadek tej sekcji. Wtedy przesuwamy wskazniki obu sekcji zmniejszajac sekcje posor-
towang i zwigkszajac nieposortowana, tak aby nowy element oraz wszystkie elementy na
prawo od niego znalazty sie w sekcji nieposortowane;j.

Podsumowujac nowa struktura BB+ posiada nastepujace cechy:

e Drzewo BB+ jest modyfikacja drzewa B+ w petni dostosowana do systemu PAM i
pamieci PCM,

o W pamieci RAM buforuje elementy, ktére trzeba dodac i usunaé z gtéwnego indeksu,
o Wezly wewnetrzne (ang. internal nodes) buforowane sa w pamieci RAM

o LiScie zapisane sa w nieulotnej pamieci PCM

o Kazdy wezet podzielony jest na 2 sekcje: posortowang i nieposortowana,

o Rozmiar wezta dostosowany jest do architektury wykorzystania pamieci PCM. Jest
wielokrotnoscia linii pamieci podrecznej procesora (ang. cacheline) lub jest réwna
stronie w pamieci RAM

Rysunek 7.3 przedstawia przyktadowe drzewo BB+. Obecnie w buforze przetrzymu-
jemy cztery rekordy, ktore nalezy dodac¢ do drzewa oraz jeden rekord, ktéry nalezy usunac.
Sama struktura podzielona jest na warstwy wezléw wewnetrznych, ktéra réwniez buforo-
wana jest w szybkiej pamieci RAM oraz warstwe lisci, ktora zapisana jest w pamieci PCM.
Kazdy wezel podzielony jest na dwie sekcje. Sekcja posortowana znajduje sie w lewej cze-
Sci wezta, a nieposortowana w prawej czesci. Przyktadowo wartosci 5 i 7 naleza do czesci
posortowanej liscia srodkowego, a klucz o wartosci 4 jest zapisany w sekcji nieposorto-
wanej. Widzimy réwniez, ze warto$¢ 11 w ostatnim liSciu oznaczona jest kolorem szarym
a nie czarnym. Oznacza to, ze rekord 11 zostal usuniety przez uzytkownika, co zostato
zaznaczone w bitmapie, nie wykonujac przy tym fizycznego usuwania w pamieci. W na-
stepnych operacjach dodawania rekordow do tego wezta puste miejsce zostanie zapetnione
przez nowe rekordy.

Pseudokod 18 opisuje procedure dodawania catego zbioru elementéw do drzewa BB+.
Algorytm wykonujemy rekurencyjnie, a wiec na poczatku musimy wyznaczy¢ warunki
konca. Pierwszym warunkiem jest liczebnos¢ zbioru wejsciowego rekordow. Jesli zbior ten
jest pusty (linia 1), nie mamy czego dodaé¢ do obecnego poddrzewa i mozemy skonczy¢
ciag wykonan rekurencyjnych dla tej czesci drzewa. Drugim warunkiem jest rodzaj wezta.
Gdy w koncu osiagniemy poziom lisci (linie 4-6), nie szukamy poddrzewa dalej, ponie-
waz wtasnie znalezliSmy wtasciwy wezel. Zatem nalezy wykona¢ dodawanie elementéw do
wyznaczonego lidcia, za pomoca funkcji bbpLeafInsert (algorytm 19). Od linii 8 mamy
wtasciwe ciato funkcji bbpBulkload. Celem kazdego wywotania procedury jest wyzna-
czenie podzbioru elementéw na podstawie wartosci kluczy oraz wywotanie rekurencyjne
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RAM

INDEKS
Wezty wewnetrzne
Bufor (ang. internal nodes)
Wstaw: {20, 2, 15, 6} 5 g
Usun: {1} ’

PCM

INDEKS L
Liscie 1,3 5,7 4 9,11,13

(ang. leaf nodes)

Rysunek 7.3: Przyktadowy indeks BB+

algorytmu na poddrzewie i wyznaczonym podzbiorze. Wiemy, ze w drzewach B+ kazdy
wskaznik wskazuje na wezty (poddrzewa) o wartoSciach mniejszych niz klucz wskaznika.
Doktadnie z tej wtasnosci drzewa korzystamy. Celem jest dodanie elementéw do drzewa
zachowujac wszystkie wtasnosci struktury. Dlatego podzbiory elementéw, ktére powinny
by¢ dodane do drzewa wyznaczane sg w takim sam sposéb jak Sciezka podczas wyszu-
kiwania. Algorytm jest nastepujacy. Najpierw ustalamy warto$¢ ostatniego maksimum
(potrzebny do wyznaczania nastepnego minimum) jako —oo (linia 8). Nastepnie prze-
chodzimy po wszystkich wskaznikach danego wezta (linia 10). Za kazdym wywotaniem
petli ustalamy minimum zbioru jako poprzednie maksimum, a maksimum zbioru jako
wartos¢ obecnego wskaznika. Pamietamy jednak, ze wartos¢ wskaznika nie znajduje sie
w poddrzewie, na ktéry wskazuje. Dlatego tez tworzymy podzbidr z zakresu < min,max)
lewostronnie domknietego (linia 16). Gdy mamy stworzony podzbiér, wykonujemy proce-
dure rekurencyjnie dla poddrzewa obecnego wskaznika i utworzonego podzbioru.

Aby zminimalizowa¢ liczbe zapiséw na pamieci PCM oraz zmaksymalizowaé zyski wy-
nikajace ze wstawiania duzych posortowanych zbiorow danych do drzewa, struktura BB+
sktada sie z weztdéw podzielonych na 2 sekcje. Sekcja posortowana tworzona jest na po-
czatku zycia wezta. Gdy alokujemy pamie¢ na nowy wezel i zapisujemy do niego pierwsze
posortowane elementy, wszystkie rekordy trafiaja do sekcji posortowanej. Dzieki temu, gdy
dominujg kwerendy wyszukujace dane, mozemy bardzo szybko przeprowadzi¢ wyszukiwa-
nie szukanego klucza. Jednocze$nie, tak jak wspomnieliSmy, aby zminimalizowaé liczbe
zapiséw, nowe rekordy dodawane sg gtéwnie do sekcji nieposortowanej. Pseudokod 19 za-
wiera liste krokow algorytmu dodajacego nowe klucze do wezta. Jako argument wejsciowy
procedura przyjmuje wezet, na ktérym musi pracowac, oraz zbiér danych, ktéry trzeba
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Pseudokod 7.2: bbpBulkload(input: Node node, Entry entries| ])

1 if length(entries) = 0 then
2 Lreturn

3
4 if isLeaf(node) = TRUE then
5 bbpLeaflnsert(node, entries)
6 return

7

8 Key lastMax := —o0

9

// Idziemy z géry na dét do odpowiednich wezléw z podzbiorem o wartosciach z zakresu
< minKey,node.keys|i])
10 for i «— 1 to FANOUT do
11 Key minKey := last Max
12
// mnode.keys[FANOUT] ustalamy jako oo
13 Key maxKey := node.keysi|

14 lastMax = maxKey
15
// Stwérz podzbidr slice z entries zawierajacy dane z zakresu < minKey, mazKey)
16 Entry slice[ | := sliceMake(entries, minKey, maxKey)
17

// Wykonaj rekurencyjnie
18 | bulkload(node.child[i], slice)

dodaé lub usunaé (zbiér rekordéw moze zawiera¢ dane do usuniecia). Mimo, iz algorytm
modyfikuje wezet kilkukrotnie (w kazdej iteracji petli), to pamietajmy ze w rzeczywistosci
wezel jest buforowany. Z pamieci PCM odczytamy potrzebne fragmenty wezta do pamieci
RAM, tam przeprowadzimy wszystkie modyfikacje, a nastepnie zaaplikujemy zmiany na
pamieci PCM. Poczatkowo w kazdej iteracji petli sprawdzamy czy modyfikacje wezta nie
zaburzyty jego podstawowych wtasnosci. Jesli wezet jest zbyt maty, to nalezy go scali¢
z innymi weztami (linie 3-5). Analogicznie, jesli wezel nie jest w stanie zmiesci¢ kolej-
nego rekordu, jest on dzielony na dwa wezly (linie 7-9). Gdy jestedmy pewni, ze mozemy
przeprowadzi¢ operacje na wezle, sprawdzamy czy rekord, ktéry obecnie odczytaliSmy ze
zbioru wej$ciowego jest do usuniecia czy do dodania. Jesli musimy usunaé rekord (linie 11-
12), to wytaczamy odpowiedni bit w bitmapie ale nie usuwamy rekordu z pamieci. Dzieki
bitmapie wiemy, ze usuniety rekord jest nieaktualny i nie bedziemy go brali pod uwage
podczas wyszukiwania czy nastepnego usuwania. Gdy dodajemy rekord, podazamy wedle
ustalonych priorytetow. Po pierwsze, jesli istnieje przestrzen do wypelnienia w sekcji nie-
posortowanej (linie 14-15), to nalezy ja wypekié. Po drugie, jesli sekcja nieposortowana,
nie jest pelna to dodajemy kolejny rekord na koniec tej sekcji (linie 16-17). W momencie
gdy sekcja nieposortowana nie jest w stanie pomiesci¢ kolejnego rekordu (linie 18 - 19),
musimy dodaé¢ element do przestrzeni w sekcji posortowanej (przypadek, gdy sekcja po-
sortowana jest rowniez petlna nie jest obstugiwany, poniewaz to oznacza, ze wezel nalezato
podzieli¢). Niestety, po dodaniu elementu do czesci posortowanej, zaburzyli$émy porzadek
tej sekcji. Nalezy zatem zmniejszy¢ cze$¢ posortowang i jednoczesnie zwickszy¢ nieposor-
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Pseudokod 7.3: bbpLeaflnsert(input: Node node, Entry entries| |)

1 Node n = node
2 foreach FEntry e € entries do

10
11
12

13

14
15

16
17

18
19

// Dodanie danych do usuniecia moze doprowadzié¢ do posiadania zbyt malego wezla. W
tym przypadku scalamy wezly i aktualizujemy wezet rodzica

if numValidEntries(n) < FANOUT /2 then
n = MergeNodes()

L UpdateInnerNodes()

// Dodanie nowych danych, moze doprowadzié¢ do przepelniani wezta. Wtedy dzielimy
wezel i aktualizujemy wskazniki w wezle rodzica

if numValidEntries(n) > FANOUT then
n = SplitNode()

L UpdatelnnerNodes()

if e.ToDelete = TRUFE then
L delete(n,e)
else
// Wstawianie danych do posortowanej czesci wezla jest kosztowne. Dlatego najpierw
sprawdzamy, czy istnieje miejsce w czesci nieposortowanej
if existsGapInUnsorted(n) = TRUE then
L insertIntoUnsortedGap(n,e)

else if unsortedNotFull(n) = TRUFE then
| insertIntoUnsorted(n,e)

else if existsGapInSorted(n) = TRUFE then
L insertIntoSortedGap(n,e)

towang. Opisane kroki wykonujemy dla kazdego elementu znajdujacego sie zbiorze danych
wejsciowych.

7.3.6 Eksperymenty

W tej czesci rozdziatu przedstawimy i przeanalizujemy eksperymenty wykonane za

pomoca symulatora SIPS, ktéry zostat doktadnie opisany w rozdziale 4. Do eksperymenty
wykorzystano model referencyjny pamieci PCM przedstawiony w [167]. Ten sam model
zostal uzyty do testéw w [134], [161], [217]. Jest to zatem bardzo popularny model, ktéry
uzywa sie do przedstawienia wynikéw w sytuacji, gdy nie mamy mozliwosci uzycia realnej
kosci pamieci, ktéra wymaga zakupu dosé drogiego procesora (intel xeon gold lub pla-
tinium). Referencyjny model przedstawiony w tabeli 7.1 charakteryzuje sie pojemnoscia

Model Pojemnos¢ strony | Szybkos¢ odczytu | Szybkos$é zapisu

Testowy Model PCM 64B 6,4GB/s 1,6GB/s

Tabela 7.1: Parametry testowego modelu pamieci PCM [167]
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strony (linii pamieci) réwnej pojemnosci strony pamieci podrecznej procesora (ang. cache-
line). Poniewaz procesor wezytuje petne strony pamieci podrecznej, to réwna ich wielko$é
wplywa korzystnie na szybkos¢ wezytywania danych z pamieci PCM. Dodatkowo model
ten posiada szybkosé zapisu na poziomie 1,6GB/s oraz szybkosé odezytu réwna 6,4GB/s.
Jak widzimy, model posiada rowniez bardzo duza asymetri¢ pomiedzy wolna modyfikacja
pamieci a bardzo szybkim odczytem. Jest to charakterystyka dobrze nam znana z pamieci
flash i dyskéw SSD z niej zbudowanych. Wiemy zatem, iz algorytmy minimalizujace liczbe
zapisOw osiggna najwieksze korzysci z redukcji tej operacji. W testowanej bazie danych
rola pamieci PCM jest podobna do zwyktego dysku. Jest to pamie¢ nieulotna, w ktorej
zapisujemy wszystkie dane trwate. Nie stuzy ona do buforowania, gdyz do tego celu w na-
szej architekturze wykorzystujemy pamie¢ RAM. Z tego powodu, rozmiar weztéow drzew
B+ zostat ustalony na wielko$¢ 4KB, czyli na rozmiar strony w RAM. Dzieki temu uzy-
skaliémy mapowanie 1:1 z pamiecig PCM. Oczywiscie pamiec ta jest bajtowo adresowalna.
Oznacza to, ze mozemy w teorii odczyta¢ dowolny pojedynczy bajt. W praktyce kontro-
ler pamieci pozwala na odczyt dowolnej strony (64B). Zatem, mimo iz wielko$¢ wezta w
pamieci PCM jest réwna 4KB, to dalej procesor bedzie odczytywalt potrzebne fragmenty
o wielkoSci strony pamieci podrecznej 64B. Eksperymenty zostaly przeprowadzone na
dwoch charakterystycznych tabelach popularnego zestawu kwerend TPC-C ([137]): Sklep
oraz Klient. Charakterystyka tabel zostala doktadnie opisana w rozdziale 4.

Tworzenie pelnego indeksu

AM | eAM | PAM
(Ssk?;{ﬁ%) 157s | 72s 37s
(gl]i]lfe{;:&;%) 156s | 69s 37s
ot 155 | 9055 | 135 | 223
(tont. sy | 907 | 3095 | 2215

Tabela 7.2: Catkowity czas wykonania zestawu kwerend

AM | eAM | PAM
(sSk]?;I,Al%) 15,2GB | 4,8GB | 3GB
Sty | 15268 | 168 | acs
(iife{r{é i‘IVIo) 68GB | 34GB | 22GB
(Ii]ﬁitr{é ;@\72) 68GB | 34GB | 22GB

Tabela 7.3: Zuzycie pamieci (liczba nadpisanych i usunietych gigabajtéw)

Z rozdziatow 4 oraz 6 wiemy, ze tworzenie pelnego indeksu to skomplikowany i cze-
sto dtugi proces. Porownanie sumarycznych czaséw nie jest wystarczajace, aby zrozumieé
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charakterystyke systemow oraz ich stabe i mocne strony. Z tego wzgledu poréwnujemy
rowniez czas kazdej kwerendy. Ta seria eksperymentow ma na celu analize systemow Ad-
aptive Merging (AM), extendend Adaptive Merging (eAM) oraz PCM Adaptive Merging
(PAM) podczas procesu tworzenia indeksu. Kazdy z tych systeméw zostal doktadnie opi-
sany w tym rozdziale. AM jest to oryginalne podejscie do tworzenia czesSciowego indeksu
na pamieciach blokowych. eAM jest to stworzona przez nas modyfikacja oryginalnego al-
gorytmu AM dostosowana do pamieci PCM na tyle, na ile pozwalata na to architektura
algorytmu AM. PAM jest to catkiem nowe podejscie do tworzenia indeksu, w petni dosto-
sowane do modelu PCM, ktore dodatkowo potrafi wspotpracowaé z wieloma indeksami.
Domyslnie jak i w eksperymentach w systemie PAM zostal uzyty nowy indeks BB+.

Pierwsza seria eksperymentow polega na wykonaniu samych kwerend wyszukujacych
o ustalonej selektywnosci do momentu, gdy indeks nie zostanie w petni utworzony. Dzieki
temu bedziemy mogli przeanalizowa¢ w pelni réznice i podobienstwa poréwnywanych
systemow. Kazdy eksperyment rozpoczyna swoje dziatanie na bazie danych zawierajacej
10mln rekordéw, ktére nie sa w zaden sposob posortowane. Wykonujemy kolejne kwerendy
z wyszukiwaniem losowym o podanej selektywnosci, w czasie ktorych dodajemy odczytane
rekordy do indeksu. Eksperyment konczy si¢ gdy indeks bedzie w pelni utworzony.

W [139] pokazano bardzo dobry sposéb na prowadzenie obserwacji takiego procesu.
Sposob obserwacji zostal doktadnie opisany w rozdziale 4. Przypomnijmy jednak gléwne
zasady. Autorzy wyznaczyli 4 fazy, ktére mozna wyrézni¢ w kazdym algorytmie indekso-
wania.

1. sadzenie (ang. planting) - Pierwsza faza sadzenia polega na inicjalizacji catego
procesu. Indeks zawiera na tyle mato elementéw, ze prawdopodobienstwo jego uzycia
jest bliskie 0. Dlatego musimy wykona¢ drogie skanowanie oraz dodac kilka operacji
potrzebnych na powigkszenie indeksu.

2. pielegnacja (ang. nursing) - Druga faza zaczyna sie, gdy czas jest mniejszy niz
prosty skan, ale nadal wiekszy niz w przypadku uzycia petlnego indeksowania.

3. wzrastanie (ang. growing) - Trzecia faza zaczyna sie, gdy natrafimy na zapytanie,
ktére mozemy obstuzyé w minimalnym czasie, czyli takim samym co pelny indeks.

4. zbiory (ang. harvesting) - Ostatnia faza zbioréw zaczyna sie, gdy indeks jest w
pehli stworzony, a zatem nie mamy juz czasowych narzutéw na jego tworzenie. Czas
na obstuge zapytania jest taki sam jak przy pelnym indeksie.

Aby zbadaé¢ wszystkie zmienne, ktore mogg wpltyngé¢ na charakterystyke wynikéw,
przeprowadziliSmy trzy serie testow. Kazda z nich wykonywala wyszukiwania o wzorcu
losowym, ktéry najlepiej oddaje nature hurtowni danych. Taki serwer ma tak wielu uzyt-
kownikow, ze mimo iz kazdy z nich tworzy zapytania wedtug jakiegos wzorca, to taczac
wszystkie kwerendy w ciag, zapytania wygladaja jak przypadkowe (losowe).

1. SERIA I - Tworzymy petny indeks na tabeli Sklep, uzywamy do tego wyszukiwan z
zakresu kluczy o selektywnosci 1%.

2. SERIA II - Tworzymy pelny indeks na tabeli Sklep, uzywamy do tego wyszukiwan
z zakresu kluczy o selektywnosci 5%.

3. SERIA III - Tworzymy pelny indeks na tabeli Klient, uzywamy do tego wyszukiwan
z zakresu kluczy o selektywnosci 1%.
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4. SERIA 1V - Tworzymy pelny indeks na tabeli Klient, uzywamy do tego wyszukiwan
z zakresu kluczy o selektywnosci 5%.

Tabela 7.2 zawiera dokladny sumaryczny czas jaki uzyskaty algorytmy cze$ciowego
indeksowania na testowym modelu PCM. Dodatkowo tabela 7.3 zawiera catkowite zuzycie
pamieci PCM, czyli liczbe gigabajtéw nadpisang i usunietg podczas procesu tworzenia
petnego indeksu. Widzimy, ze selektywnos$¢ nie wpltywa znaczaco na czas jak i zuzycie
pamieci. Sytuacja ma miejsce w przypadku uzycia kazdego z porownywanych systeméw.
Dzieje sie tak, poniewaz pamie¢ PCM nie jest blokowa tak jak dysk SSD. Oznacza to, ze
jednoczesny odczyt ogromnych zbioréw danych jest porownywalnie szybki tak jak kilkaset
mniejszych odczytéw. Analogiczna sytuacja jest podczas zapisywania. Dlatego zuzycie
pamieci jest doktadnie takie same w przypadku obu selektywnosci (1% i 5%). Oczywistym
faktem jest, iz tabela o wiekszym rekordzie zajmuje wiecej miejsca na dysku. Zatem praca
na tabeli Klient zajmuje wigcej czasu oraz zuzywa wigcej zasobéw niz praca na tabeli
Sklep. Mozna zaobserwowad, ze czas jak i zuzycie pamieci ro$nie liniowo wraz z rosnacym
rozmiarem rekordu. Warto nadmienié, ze system eAM uzyskal dwukrotnie lepszy czas
od oryginalnego systemu AM podczas pracy na tabeli Sklep oraz trzy razy lepszy czas
podczas pracy na tabeli Klient. Dodatkowo nowy system PAM uzyskal érednio 4 razy
lepszy czas przy wykorzystaniu obu tabel. Znaczaco tez poprawito sie zuzycie pamieci.
Algorytm PAM wykonat 5 razy mniej modyfikacji w przypadku tabeli Sklep oraz 3 razy
mniej w przypadku tabeli Klient. W kazdej serii czas oraz zuzycie pamieci przez algorytm
eAM bylo zawsze lepsze od oryginalnego AM, a wyniki uzyskane przez system PAM
zawsze byto najlepsze w przeprowadzonych testach.

1.8
B+-Tree — extendend Adaptive Merging

1.6 Skan —— PCM Adaptive Merging —
Adaptive Merging
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Rysunek 7.4: Czas tworzenia petnego indeksu
Selektywno$é 1%
Tabela: Sklep (113B)
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B+-Tree — extendend Adaptive Merging
Skan — PCM Adaptive Merging —
Adaptive Merging
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Rysunek 7.5: Czas tworzenia petnego indeksu
Selektywno$é 5%
Tabela: Sklep (113B)

Przeanalizujmy teraz wyniki serii I dla tabeli Sklep. Przy badaniu kazdej kwerendy
uzylidmy rowniez pelnego indeksu B+ oraz pelnego skanowania tabeli jako punktéw od-
niesienia. Rysunki 7.4, 7.5 przedstawiaja czas uzyskany przez wszystkie uzyte algorytmy
dla kazdej z kwerend dla odpowiednio wyszukiwan z selektywnosciag na poziomie 1% oraz
5%. Na wstepie mozemy zauwazy¢, ze mimo iz selektywnos$é nie wplywala na caltkowity
czas wykonania zestawu kwerend, to ma ona wptyw na liczbe kwerend potrzebna na zbu-
dowanie pelnego indeksu. Jest to zwiazane z tym, iz przy wiekszej selektywnosci, odczy-
tujemy wiecej danych jednoczesnie, a zatem wiecej kopiujemy do indeksu. Dlatego proces
tworzenia pelnego indeksu przy wykorzystaniu kwerend wyszukujacy o selektywnosci 1%
trwal 920 kwerend, a przy 5% tylko 178. Selektywno$¢ nie miala wplywu na trend wi-
doczny na obu wykresach. Zawsze system PAM osiggat najlepszy czas obstugi kwerendy,
a oryginalny AM najgorszy. Dodatkowo, algorytm PAM najszybciej osiagnat kolejne fazy
budowania czesciowego indeksu. Przy selektywnosci 1% faze pielegnacji osiagnal juz w 134
kwerendzie (AM dopiero w 328), a faze wzrastania juz w 402 kwerendzie (AM dopiero w
605). Analizujac wykresy 7.6 1 7.7 widzimy, ze tak samo jak selektywnosé, réwniez rozmiar
rekordu nie wplywa na charakterystyke trendu. Ponownie system PAM byt najszybszy, a
oryginalny AM najwolniejszy. Warto jednak zauwazy¢, ze rozmiar rekordu tabeli wplywa
na czas uzyskania kolejnych faz przez wszystkie algorytmy. Poprzednio przy pracy na ta-
beli Sklep, system PAM osiagnatl faze II przy 134 i 65 kwerendzie odpowiednio dla serii
I (selektywnos¢ 1%) i II (selektywnos$¢ 2%). Tym razem dla tych samych selektywnosci
algorytm PAM osiggnal faze pielegnacji w 298 i 72 kwerendzie. Oznacza to, iz im wiek-
szy rekord, tym dtuzej nalezy czekac, az systemy tworzenia czesciowego indeksu beda w
stanie obstuzy¢ kwerende szybciej od procedury petnego skanowania tabeli. Wynika to
z duzej asymetrii pomiedzy czasem operacji zapisu i odczytu. Réznica w referencyjnym
modelu PCM jest tak duza, ze o wiele szybciej jest liniowo odczytac calg baze danych, niz
dodawaé¢ nowe rekordy do indeksu. Oczywiscie, taka sytuacja koniczy sie wraz z koncem
fazy sadzenia, kiedy to mamy tyle danych w indeksie, ze system jest szybszy niz proste
skanowanie bazy.
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Rysunek 7.7: Czas tworzenia petnego indeksu
Selektywnosé 5%
Tabela: Klient (719B)

Rozszerzony zestaw kwerend

W poprzedniej sekcji zbadalismy sam proces tworzenia czesciowego indeksu. Zazwy-
czaj do bazy trafiajg rézne kwerendy, a nie tylko zapytania wyszukujace rekordy po kluczu.
Dlatego w tej czesci rozdziatu przeanalizujemy wyniki otrzymane podczas wykonywania
kwerend z zestawu rozszerzonego. Charakterystyka wszystkich 4 zestawéw opisana w roz-
dziale 4 jest nastepujaca:

1. ZR 4 - 100 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 5 rekordow, 10 wyszukiwan
o podanej selektywnosci oraz usuwanie 5 rekordow,

162



I
Politechnika Wroclawska Rozdzial 7

2. ZRp - 5 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 100000 rekordéow, 5 wyszu-
kiwan o podanej selektywnosci oraz usuwanie 100000 rekordow,

3. ZRc - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 10000000 rekorddéw, 20
wyszukiwan o podanej selektywnosci oraz usuwanie 1000000 rekordow,

4. ZRp - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 1000000 rekordéw, 10 wy-
szukiwan o podanej selektywnosci oraz usuwanie 10000 rekordow.
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Przeanalizujmy zatem wyniki eksperymentéw przeprowadzonych z uzyciem zestawu
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rozszerzonego. Wykresy 7.8 1 7.9 przedstawiajg wyniki testow przeprowadzonych na tabeli
Sklep z kwerendami wyszukujacymi o selektywnosci odpowiednio 1% i 5%. Widzimy, ze
selektywno$¢ nie ma duzego wpltywu na rezultaty. Pamie¢ PCM charakteryzuje sie bar-
dzo szybkim odczytem i o wiele wolniejszym zapisem. Zatem w zestawie o dominujacej
operacji dodawania lub usuwania rekordu, czas potrzebny na wyszukiwanie jest znikomy
w porownaniu do czasu modyfikacji bazy. Rowniez oczywistym faktem jest to, ze zestaw
Z R¢, ktory zawiera najwiecej operacji dodawania i usuwania, wykonywat sie najwolniej
ze wszystkich zestawow. Analogicznie zestawy ZR4 i ZRpg, ktore skupiaja sie gtéwnie
na wyszukiwaniach wykonywaly sie najszybciej. W kazdym zestawie, niezaleznie od se-
lektywnoéci, najwolniejszy byt system Adaptive Merging, a najszybszy PCM Adaptive
Merging. W zestawach o dominujacych odczytach PAM byt 4 krotnie szybszy od AM, a
zestawie Z Ro nawet 6 krotnie szybszy od oryginalnego algorytmu.

Rysunki 7.10, 7.11 przedstawiaja wyniki tego samego zestawu kwerend, przeprowa-
dzonego na tabeli Klient, rowniez z selektywnosciami ustawionymi na odpowiednio 1% i
5%. Analizujac wyniki testow mozemy doj$¢ do tych samych wnioskéw, co przy testach
na tabeli Sklep. Ponownie selektywnos¢ nie ma duzego wptywu na czas obstugi catego ze-
stawu. Kolejny raz system AM byl najwolniejszy, a system PAM najszybszy. Tym razem
w zestawach ZR4 1 ZRp PAM uzyskal 3 krotna przewage (wczesniej byta 4 krotna), a w
zestawach ZRc 1 ZRp algorytm PAM byl 4 krotnie szybszy (wczeéniej nawet 6 krotnie)
od oryginalnego algorytmu AM. Mozemy réwniez zauwazy¢, ze czas obshugi kazdego z
zestawdw rosnie bardzo podobnie wraz ze wzrostem rozmiaru rekordu. Przyktadowo, dla
rekordu z tabeli Sklep system PAM potrzebowal 1050s aby wykona¢ zestaw ZR¢o przy
ustalonej selektywnosci na 1%. Ten sam zestaw algorytm wykonywal 5.62 razy dtuzej dla
rekordu z tabeli Klient. Rekord z tej tabeli jest 6.3 razy wickszy niz rekord tabeli Sklep.
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Podsumowujac, system PAM radzi sobie Swietnie nie tylko w przypadku samego
wyszukiwania, ale takze wtedy, gdy baza danych jest modyfikowana w momencie kiedy
indeks nie jest jeszcze w pelni stworzony. Wprowadzenie dziennikéw, ktore minimalizuja,
liczbe modyfikacji pamieci, bardzo mocno przyspieszyto operacje oznaczania danych jako
usuniete. Dodatkowo indeks BB+ jest w pelni przystosowany do kwerend, ktore zazwy-
czaj obstuguja systemy cze$ciowego indeksowania. Oba gtéwne usprawnienia powoduja,
ze system PAM nie tylko osigga nawet 4 krotnie lepsze wyniki od oryginalnego algorytmu
Adaptive Merging, ale takze cechuje sie 2 wieksza wydajnoscig od dostosowanej do PCM

wersji eAM.
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Z.akonczenie

8.1 Podsumowanie

Praca poswigcona jest indeksowaniu baz danych na réznych nowoczesnych typach
pamieci, takich jak pojedyncze kosci flash, dyski SSD oraz pamie¢ zmiennofazowa PCM.
W dzisiejszych czasach indeks to nie tylko prosta struktura danych wyposazona w podsta-
wowe procedury, to czesto duzy, rozbudowany system, ktéry uwzglednia wiele czynnikéw
m.in. charakterystyke pamieci. Dotyczy to w szczegdlnosci ograniczen liczby mozliwych
usunie¢ danych z komérek pamieci, jak rowniez asymetrii pomiedzy kosztami zapisu i od-
czytu. Efektywny sposéb indeksowania rekordéw nie tylko powinien minimalizowaé czas
potrzebny na wykonanie kwerendy, ale takze powinien wydtuza¢ czas zycia nowych no-
$nikéw pamieci. Niestety szybkie pamieci jak dyski SSD oraz PCM posiadaja ogranicze-
nia wynikajace z fizycznych limitéw surowca uzytego do budowy dysku. W hurtowniach
danych codziennie zapisuje sie terabajty informacji. W tym kontekscie, minimalizacja zu-
zycia pamieci jest bardzo istotna nie tylko z punktu widzenia ekonomicznego, ale takze
z ekologicznego. Algorytm indeksowania musi by¢ bezpieczny. Oznacza to, ze wszystkie
dane, ktore sa w nim zapisane musza zosta¢ nienaruszone podczas awarii systemu. Mimo
to, algorytmy indeksujace bardzo cze¢sto uzywaja roznych technik buforowania, aby przy-
spieszy¢ wykonywanie zapytan. Informacje te zapisywane sa w ulotnej pamieci RAM, a
w chwili awarii systemu tracone. Zatem bardzo waznym aspektem takich algorytméw jest
zdolnos¢ przywrocenia stanu przed awaria. Z reguty jest to realizowane poprzez odtwo-
rzenie wszelkich utraconych danych na podstawie innych informacji zapisanych na dysku.

Pierwszym gtéwnym celem pracy jest analiza popularnych algorytméw i systeméw
wykorzystywanych w silnikach baz danych do indeksowania rekordéw. Drugim celem jest
opracowanie nowych metod indeksowania oraz implementacja zaprojektowanych struktur
danych. W pracy zaproponowano kilka nowych algorytmoéw i systeméw porzadkowania da-
nych, realizujacych indeksowanie rekordow. Kazdy z algorytméw przeanalizowano, dota-
czajac analize teoretyczna ztozonosci obliczeniowej oraz dowdd poprawnosci. W rozdziale
5 oméwiono algorytmy indeksujace rekordy na pamieci flash. Przedstawiono takze nowy
algorytm indeksowania FA-Tree (ang. Flash Aware Tree) [1]. Zaproponowana struktura
danych FA-Tree osiggata nawet 20 krotnie lepszy czas obstugi kwerend zorientowanych na
modyfikacje bazy od klasycznego indeksu opartego na drzewie B+. Jednoczesnie indeks
FA-Tree zuzyt 6 krotnie mniej pamieci od drzewa B+-.

W rozdziale 6 oméwiono sposoby indeksowania danych zapisanych na dyskach SSD.
Przedstawiono nowe algorytmy indeksowania danych takie jak wierszowy indeks FALSM-
Tree (ang. Flash Aware LSM-Tree) [2], strukture w pelni dostosowana do dyskéw SSD
jak i wspierajaca operacje dodawania zbiorczego rekordéw (ang. bulkload). Dzieki wpro-
wadzeniu nowej metody dodawania rekordéw, czas obstugi takiej kwerendy zostal zre-
dukowany az 6 krotnie wzgledem oryginalnego indeksu LSM. Dodatkowo warto rowniez
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zauwazyc¢, ze eksperymenty przeprowadzone na zestawach TPC-C wykazaly, ze nowy al-
gorytm nadpisywat nawet 6 krotnie mniej pamieci. Zatem znaczaco wydtuzyt czas zycia
dyskow SSD. W tym samym rozdziale oméwiono takze catkiem nowy kolumnowy indeks
CFT (ang. Columned FD-Tree) [3]. Indeks ten jest zbiorem struktur danych typu FD-
Tree potaczonych ze sobg specjalnie zaprojektowanymi metadanymi. Mimo kolumnowego
ulozenia, indeks CF'T osiggal czas modyfikacji struktury mocno zblizony do czasu wy-
konania modyfikacji przez oryginalne wierszowe podejscie z wykorzystaniem drzewa FD.
Maksymalne odchylenie na niekorzy$é kolumnowego indeksu wynosito 6%. W tym samym
rozdziale réwniez przedstawiono nowy mechanizm indeksowania czeSciowego LAM (ang.
Lazy Adaptive Merging) [4]. System ten jest w pelni przystosowany do charakterystyki
dyskéw SSD. Nie tylko osiggat 2 krotnie lepsze wyniki od algorytmu AM podczas tworze-
nia samego indeksu, ale takze wykonywal kwerendy modyfikujace tabele $rednio o 15%
szybciej.

W rozdziale 7 omoéwiono indeksowanie baz danych uzywajacych pamieé¢ zmienno-
fazowa PCM do przechowywania danych. Przedstawiono takze nowsg strukture danych
BB+-Tree (ang. Buffered B+-Tree) oraz nowy sposéb czesciowego indeksowania dosto-
sowanego do pamieci PCM - PAM (ang. PCM Adaptive Merging) [5]. Wyniki pokazuja,
ogromng przewage nowego przedstawionego systemu nad oryginalnym algorytmem Ad-
aptive Merging. Algorytm PAM stworzyl indeks nawet 5 krotnie szybciej, modyfikujac
takze 5 krotnie mniej pamieci, co znaczaco wydtuzyto zywotnosé tego nosnika pamieci.

8.2 Dalsze kierunki badan

Technologia rozwija si¢ w bardzo szybkim tempie. Jeszcze 20 lat temu, dyski HDD o
pojemnoéci 10GB wystarczaly na zapisanie wszystkich potrzebnych plikow i danych. 10
lat temu dyski o pojemnosci 256GB byty powszechnie uzywane i uznawane za dostatecznie
pojemne. Obecnie kazdy w komputerze osobistym posiada dyski o pojemnosci 1-4TB, co
i tak nie wystarcza, aby pomiesci¢ wszystkie potrzebne pliki,takie jak zdjecia i filmy o
wysokiej rozdzielczosci. Prawo Moore’a ([218]) doktadnie opisuje to zjawisko. Wedle tej
teorii, liczba danych potrzebnych ludzkosci rosnie wyktadniczo z roku na rok, a co za
tym idzie liczba tranzystoréw i komorek pamieci réwniez musi rosnaé¢ wyktadniczo aby
zaspokoi¢ potrzeby rynkowe [219].

Szybko rosnaca potrzeba na przechowywanie co raz to wiekszej ilosci danych, powo-
duje nie tylko zwigkszanie pojemnosci dyskow w hurtowniach danych, np. poprzez uzycie
pamieci NAND QLC [220], ktora pozwala na zapis wiekszej ilosci danych przy podobnym
koszcie modelu pamieci, ale takze wymusza na dostawcach oprogramowania ulepszanie
algorytmow procesujacych te dane. Jednym z podstawowych technik optymalizacji jest
zrownoleglenie niektérych operacji: zbiorczego dodawania (ang. bulkload) [221], odczyty-
wania tabeli (ang. scan) [222], czy laczenia danych z tabeli (ang. join) [223]. Zazwycza]
silniki baz danych, ktére wykorzystuja petny potencjat procesora, poprzez uzycie wielu
watkéw osiagaja o wiele osiagi od silnikéw jednowatkowych [224], [225].

Potrzeba polepszenia wydajnosci w procesie przetwarzania danych, spowodowata ad-
opcje nowych komponentéw sprzetowych w hurtowniach danych. Wprowadzone nowe mo-
dele dyskéw SSD z interfejsem PCle 4.0 osiagaja szybkosé odezytu na poziomie az 7TGB/s,
modele z interfejsem PCle 5.0 posiadaja predko$¢ odezytu siegajaca nawet do 10GB/s.
Najnowsze modele dyskow SSD borykaja sie z problemem nadmiernego nagrzewania sie,
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przy ciagltym uzyciu dysku na maksymalnym poziomie. Gdy taka sytuacja ma miejsce,
kontroler obniza wydajnosé¢ dysku aby uchronié go przed nadmiernym przegrzaniem (ang.
termal throttling) [226]. Aby tego unikna¢ silnik baz danych powinien odpowiednio roz-
dziela¢ zadania tak, aby przetwarza¢ dane podzielone na zbiory w taki sposéb, zeby dysk
mial czas na schtodzenie, a procesor w tym czasie wykonat swoje zadanie. Dzigki temu
kontroler dysku dostosuje pobierang moc przez model dysku co skutkuje mniejszymi tem-
peraturami, przektadajacymi sie na wieksza sumaryczna wydajnosé. [227].

Kolejnym ciekawym nurtem jest uzycie kart graficznych (ang. GPU) do przetwarzania
niektorych danych. Karta graficzna posiada kompletnie inng architekture od zwyktych
procesorow: o wiele wolniej wykonuje operacje decyzyjne, jednocze$nie posiada bardzo
wysoka wydajno$¢ operacji arytmetycznych jak i prostej obrobki danych [228], [229]. Z
tego wzgledu w ciggu kilku minionych lat zostato zaproponowanych wiele algorytméw
wykorzystujacych GPU w hurtowniach danych [230], [231], [232], [233].

Kazde z wcze$niej wymienionych probleméw i trendéw wymaga wprowadzania co
raz to nowych algorytméw i usprawnien, aby nadazy¢ za problemami rynku. Uwazam, ze
wymienione przeze mnie problemy moga zosta¢ glebiej przestudiowane w ramach rozsze-
rzenia tej pracy.
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