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Streszczenie

Niniejsza praca po$wiecona jest zagadnieniu indeksowania baz danych, z naciskiem
na wykorzystanie roznorodnych, nowoczesnych typéw pamieci, takich jak pojedyncze ko-
sci flash, dyski SSD oraz pamieé¢ zmiennofazowa PCM. W dzisiejszych czasach indeks
to nie tylko prosta struktura danych wyposazona w podstawowe procedury; to czesto
duzy, rozbudowany system, ktory uwzglednia wiele czynnikéw, m.in. charakterystyke pa-
mieci. Efektywny sposob indeksowania rekordéw nie tylko powinien minimalizowaé czas
potrzebny na wykonanie kwerendy, ale takze powinien wydtuzaé czas zycia nowych nosni-
kow pamieci. W hurtowniach danych codziennie zapisuje sie terabajty informacji. W tym
kontekscie, minimalizacja zuzycia pamigci jest bardzo istotna nie tylko z punktu widzenia
ekonomicznego, ale takze z ekologicznego.

Pierwszym gtéwnym celem tej pracy jest analiza popularnych algorytméw i syste-
mow indeksowania stosowanych w silnikach baz danych. Drugim celem jest opracowanie
i implementacja nowych metod oraz struktur danych przeznaczonych do indeksowania.
Praca przedstawia kilka innowacyjnych algorytmoéw i systemow porzadkowania danych,
ktore usprawniaja proces indeksowania rekordéw. Kazdy z proponowanych algorytméw
zostal szczegdltowo przeanalizowany pod katem teoretycznej ztozonosci obliczeniowej oraz
poprawnosci dziatania.

W rozdziale 5 oméwiono algorytmy indeksujace rekordy na pamieci flash. Przed-
stawiono takze nowy algorytm indeksowania FA-Tree (ang. Flash Aware Tree) [1], ktory
osiagnat 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-
rymentow FALSM-Tree osiggnat 6-krotnie lepszy czas oraz zapisal 6 razy mniej bajtéw
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
CF'T osiagal czas modyfikacji struktury mocno zblizony do czasu wykonania modyfikacji
przez oryginalne wierszowe podejscie z wykorzystaniem drzewa FD, jednoczesnie znaczaco
poprawil 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 dyskow SSD. Nie tylko osiggal 2-krotnie
lepsze wyniki od algorytmu AM podczas tworzenia samego indeksu, ale takze wykonywat
kwerendy modyfikujace tabele srednio o 15

W rozdziale 7 omoéwiono indeksowanie baz danych uzywajacych pamieci zmiennofa-
zowg PCM do przechowywania danych. Przedstawiono takze nowg strukture danych BB+-
Tree (ang. Buffered B+-Tree) oraz nowy sposéb czesciowego indeksowania dostosowanego
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do pamigci PCM - PAM (ang. PCM Adaptive Merging) [5]. Wyniki eksperymentéw poka-
zaly ogromng przewage nowego przedstawionego systemu nad oryginalnym algorytmem
Adaptive Merging. Algorytm PAM stworzyl indeks nawet 5-krotnie szybciej, modyfikujac
takze b-krotnie mniej pamieci, co znaczaco wydtuzylo zywotnos¢ tego nosnika pamieci.
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Abstract

This doctoral thesis explores the field of database indexing across various contem-
porary memory types, such as single flash memory chips, solid-state drives (SSDs), and
phase-change memory (PCM). In today’s technological landscape, an index transcends
the role of a mere data structure furnished with basic functionalities. It often represents
a substantial, intricate system designed to accommodate numerous considerations, inclu-
ding the peculiarities of memory technologies. An effective indexing methodology should
endeavor not only to minimize the execution time of queries but also to prolong the service
life of emerging memory mediums. Given that data warehouses are tasked with processing
terabytes of information daily, it is crucial to reduce memory consumption from both an
economic and environmental standpoint.

The primary objective of this paper is to scrutinize prevalent algorithms and frame-
works employed by database engines for record indexing. A secondary aim is to forge novel
indexing strategies and to actualize the proposed data structures. The study introduces
several innovative algorithms and data ordering schemes tailored for indexing records.
Each algorithm undergoes a comprehensive evaluation, encompassing theoretical analyses
of computational complexity and validations of correctness.

Chapter 5 delves into algorithms tailored for indexing records on flash memory. It
unveils the FA-Tree (Flash Aware Tree) [1], a pioneering indexing algorithm that outper-
forms the widely used B+ tree by achieving a twentyfold enhancement in query processing
speed while consuming six times less memory.

Chapter 6 examines methodologies for indexing data on SSDs. It introduces novel
data indexing algorithms, including the row-based FALSM-Tree (Flash Aware LSM-Tree)
[2], which markedly boosts database performance during the insertion of multiple ele-
ments into an SSD-stored index. Experimental results demonstrate that the FALSM-Tree
delivers six times faster performance and requires six times less data writing compared
to the traditional LSM index. This chapter also showcases a new column-based indexing
model, the CFT (Columned FD-Tree) [3]. Despite its columnar structure, the CFT index
maintains a modification speed on par with that of the original row-based approach em-
ploying the FD tree, while significantly improving search query efficiency. Additionally, a
novel partial indexing scheme, LAM (Lazy Adaptive Merging) [4], tailored to SSD charac-
teristics, is presented. This method not only doubles the efficiency of the index creation
compared to the AM algorithm but also accelerates query modifications by an average of
15

Chapter 7 focuses on the use of PCM for database indexing. It introduces the BB+-
Tree (Buffered B+-Tree) and a novel partial indexing technique, PAM (PCM Adaptive
Merging) [5], which is optimized for PCM storage. Experimental findings reveal that
the newly devised system substantially outperforms the traditional Adaptive Merging
algorithm. Specifically, the PAM method is capable of creating an index up to five times
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faster and modifies five times less memory, thereby significantly extending the memory
medium’s lifespan.
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Wstep

Praca po$wiecona jest indeksowaniu baz danych na nowoczesnych typach pamiegci.
Za nowoczesny model pamieci w tej pracy uznajemy: pojedyncze kosci flash, dyski SSD
oraz pamie¢ zmiennofazowg PCM. Sposob przechowywania danych oraz zarzgdzania nimi
podczas indeksowania, jak rowniez przenoszenie, defragmentacja czy buforowanie, musi
uwzglednia¢ ograniczenia wynikajace z funkcjonowania nosnika pamieci, na ktorej zapi-
sane sg rekordy. Dotyczy to w szczegdlnodci ograniczen liczby mozliwych usunieé¢ danych
z komoérek pamieci, a takze asymetrii pomiedzy kosztami zapisu i odczytu. Efektywny
sposob indeksowania rekordéw nie tylko powinien minimalizowaé¢ czas potrzebny na wyko-
nanie kwerendy, ale takze powinien minimalizowaé¢ zuzycie nowoczesnych modeli pamieci
6], [7]. Algorytm indeksowania musi by¢ takze bezpieczny. Oznacza to, ze wszystkie dane,
ktére sa w nim zapisane, musza zosta¢ nienaruszone podczas awarii systemu. Do prze-
chowywania baz danych zazwyczaj uzywa sie nos$nikéw trwaltych, takich jak dyski HDD,
SSD czy PCM. Gdy odtaczymy zasilanie, dane nie ulegaja degradacji. Jednak algorytmy
indeksujace, 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 sa tracone. Zatem bardzo waznym aspektem takich algorytméw jest zdolnosé przy-
wrécenia stanu przed awaria (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 tysiacami kolumn istnieje wiele sposobdéw
na indeksowanie bazy danych. Zbyt malta 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 sie 3
gltowne podejscia do indeksowania rekordéw: wierszowe, kolumnowe i czeSciowe. Wybor
techniki indeksowania zalezy od wielu czynnikéw: pamieci, na ktorej przechowywane s
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 przewa-
zaja modyfikacje tabeli. Kazdy zapis wykonuje pojedynczg operacje na dysku, poniewaz
caty rekord przechowywany jest w ciaglym obszarze pamieci.

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 ciagtych obszarach pamieci. Tak wiec, jesli chcemy wezytaé¢ wybrane kolumny dla wielu
kluczy, to odczytujemy tylko potrzebne segmenty dysku. Niestety, gdy chcemy zapisaé
nowy rekord, zamiast pojedynczego zapisu, mamy tyle zapiséw, ile kolumn w rekordzie,
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poniewaz kazda kolumna to osobny obszar fizycznej pamieci. Zatem ten sposob przecho-
wywania danych uzywa sie wtedy, gdy odczyty sa dominujaca operacja wykonywana na
tabeli. Trzeci sposob, indeksowanie czesciowe, jest najmtodszym sposobem porzadkowania
danych. Polega on na indeksowaniu tylko tej czesci rekordow, ktéra jest potrzebna lub be-
dzie potrzebna w najblizszym czasie. Idealnie sprawdza sie¢ w ogromnych bazach danych,
w ktorych na co dzien korzysta sie z niewielkiego podzbioru rekordéw. Aby zminimalizo-
waé czasowy narzut wynikajacy z utrzymania indeksu, rekordy dodawane i usuwane sg z
indeksu automatycznie, w zaleznosci od ich przydatnosci. Zazwyczaj nowe dane sa wsta-
wiane natychmiastowo do indeksu, a dane, o ktére 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 algorytmow i systeméw porzadkowania danych realizujacych indeksowanie
rekordéw.

Struktura pracy jest nastepujaca. W rozdziale 2 przeanalizujemy doktadnie rézne
sposoby indeksowania baz danych, ich wady i zalety, a takze sprobujemy sformutowaé
problemy do rozwigzania wynikajace z przechowywania réznych typéw indeksow na no-
woczesnych modelach pamieci trwalej.

W rozdziale 3 oméwimy funkcjonowanie pamieci flash, dyskéw HDD, SSD oraz PCM,
a takze sposoby zarzadzania tymi pamigciami doste¢pne z poziomu systemu operacyjnego
Linux. W tym rozdziale réwniez przeprowadzimy doglebna analize charakterystyk kazdej
z poszczegolnych pamigci oraz jej wptyw na funkcjonowanie indekséw pracujacych na tych
pamieciach.

W rozdziale 4 oméwimy cala platforme testows, ktora zostala zaimplementowana
z my$la o wprowadzeniu jednolitego, deterministycznego srodowiska do przeprowadzenia
wszystkich potrzebnych eksperymentéw umieszezonych w tej pracy. W sktad platformy
testowej wchodzi nowatorski symulator SIPS (ang. Storage and Index Performance Simu-
lator), ktéry nie tylko jest odpowiedzialny za symulacje modeli pamieci, ale takze inte-
gruje algorytmy indeksujace baze danych z symulowanym modelem pamieci. Dzieki temu
program potrafi monitorowac stan dyskéw, indekséw oraz kwerend, a co za tym idzie, do-
starcza¢ wszelkie niezbedne dane do przeprowadzenia analizy kazdego z przedstawionych
w tej pracy algorytmow. Platforma testowa zawiera takze 3 zestawy kwerend przygoto-
wane na podstawie najbardziej popularnych i rzetelnych zestawéw eksperymentalnych, jak
TPC-C [13] i TPC-H [14]. Wszystkie kwerendy testowe zostaly dostosowane do warunkéw
symulatora oraz implementacji algorytmow indeksujacych, ktére nie sa zintegrowane z sil-
nikiem baz danych, poniewaz celem eksperymentéw jest sprawdzenie wydajnosci samego
sposobu indeksowania, a nie wptywu optymalizacji silnika baz danych na efektywnosé
wykonywania kwerend.

W rozdziale 5 oméwimy algorytmy indeksujace dane przechowywane na pojedyn-
czych kosciach flash. Najczesciej takie bazy danych stosowane sg w urzadzeniach wbu-
dowanych (ang. embedded devices) i w tzw. urzadzeniach internetu rzeczy (ang. loT -
Internet of Things), ktére ze wzgledu na koszty produkcji uzywaja kosci flash zamiast
dyskow SSD. W tym samym rozdziale przedstawimy nowy algorytm indeksowania na




Politechnika Wroclawska Rozdziat 1

pamieci flash FA-Tree (ang. Flash Aware Tree) [1], przeanalizujemy jego dziatanie oraz
oméwimy wyniki eksperymentow przeprowadzonych z uzyciem platformy testowej. Za-
proponowana struktura danych FA-Tree osiggneta nawet 20-krotnie lepszy czas obstugi
kwerend zorientowanych na modyfikacje bazy od klasycznego indeksu opartego na drze-
wie B+. Jednoczes$nie indeks FA-Tree zuzyl 50-krotnie mniej pamieci od drzewa B+.
Nowa struktura zostala rowniez poréwnana z popularnym indeksem LSM-Tree, ktéry ze
wzgledu na duze zuzycie pamieci operacyjnej nie jest czesto wykorzystywany w urza-
dzeniach wbudowanych z ograniczonymi zasobami sprzetowymi (pamieé operacyjna, moc
obliczeniowa).

W rozdziale 6 oméwimy sposoby indeksowania danych zapisanych na dyskach SSD.
Przedstawimy nowe algorytmy indeksowania danych, takie jak wierszowy indeks FALSM-
Tree (ang. Flash Aware LSM-Tree) [2], czyli modyfikacje drzewa LSM, w pelni dosto-
sowang do dyskéw SSD oraz wspierajgcg wazng w ostatnich czasach operacje dodawania
zbiorczego rekordéw (ang. bulkload). Dzigki wprowadzeniu nowej metody dodawania rekor-
déw, czas obstugi takiej kwerendy zostat zredukowany az 6-krotnie wzgledem oryginalnego
indeksu LSM. Warto rowniez wspomnie¢, ze testy na zestawach TPC-C wykazaly, ze nowy
algorytm nadpisuje nawet 6-krotnie mniej pamieci, a wigc znaczaco wydtuza czas zycia
dyskéw SSD. W tym samym rozdziale oméwimy takze catkiem nowy kolumnowy indeks
CF-Tree (ang. Columned Flash Tree) [3]. Indeks ten jest zbiorem struktur danych typu
FD-Tree, potaczonych ze sobg specjalnie zaprojektowanymi metadanymi. Dzieki zapropo-
nowanemu algorytmowi scalania atrybutéw w rekord, indeks CF'T w czasie O (logn) jest w
stanie dla danego atrybutu zwrocié odpowiadajacy mu inny atrybut lub caty rekord. Tak
szybki algorytm scalajacy kolumny jest niezbedny, aby uzna¢ nowa metode indeksowania
za przydatng na obecnym rynku baz danych. W rozdziale 6 przedstawiono pelny dowod
oraz analize ztozonosci obliczeniowej algorytmu scalajacego. Dodatkowo przeprowadzono
liczne eksperymenty pokazujace realng przydatnos¢ nowej metody. Mimo kolumnowego
ulozenia, indeks CFT osigga czas modyfikacji struktury mocno zblizony do czasu wy-
konania modyfikacji przez oryginalne wierszowe podejscie z wykorzystaniem drzewa FD.
Maksymalne odchylenie na niekorzy$é kolumnowego indeksu wynosito 6%. Oczywistym
faktem jest, iz kolumnowe podejscie znacznie szybciej obstugiwato kwerendy wyszukujace
zakres kluczy, gdy uzytkownik nie potrzebowat wszystkich kolumn. Czas obstugi takiej
kwerendy przez strukture CFT malat liniowo wraz z malejaca liczba bajtow, ktore musiat
wezytac, by wykonaé zapytanie od uzytkownika. W tym samym rozdziale przedstawimy
nowy mechanizm indeksowania cze$ciowego LAM (ang. Lazy Adaptive Merging) [4]. Mimo,
ze nowy algorytm korzysta z idei tworzenia indeksu podobnej do oryginalnego Adaptive
Merging [15], to jest to catkiem nowy system, w pelni przystosowany do charakterystyki
dyskow SSD. Zaproponowany system LAM buduje indeks 2 razy szybciej niz oryginalny
algorytm AM. Dodatkowo obstuguje on o 15% szybciej wszelkie kwerendy modyfikujace
tabele, takie jak dodawanie lub usuwanie rekordow.

W rozdziale 7 oméwimy indeksowanie baz danych uzywajacych pamieci zmiennofazo-
wej PCM (ang. Phase Change Memory) do przechowywania 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. Al-
gorytm PAM tworzy indeks nawet 5-krotnie szybciej, modyfikujac takze 5-krotnie mniej
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pamieci, co znaczaco wydtuzy zywotnosé nosnika danych. W ostatnim rozdziale 8 podsu-
mujemy cala prace oraz przedstawimy mozliwe dalsze kierunki badan.




Indeksowanie

W tym rozdziale oméwimy 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 zosta¢ wezytana w catosci (ang. scan). Taka operacja ma liniowa zto-
zono$¢ obliczeniowa, a jej koszt, uzywajac notacji asymptotycznej, zapisujemy jako O (n),
gdzie n to liczba rekordéw w tabeli. Aby przyspieszy¢ ten proces wykorzystuje sie indek-
sowanie. Na zbiorze rekordow stosuje si¢ porzadek liniowy, a wiec 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 najczesciej realizowane sa jako struktury drzewiaste, a ztozonosé oblicze-
niowa takiego wyszukiwania wynosi O (logn). Wynika to z faktu, ze aby znalez¢é szukany
rekord nalezy przejsé po drzewie od korzenia do lisci [16].

Indeksy dziela sie na kilka grup [17]. 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, ktéry jest kluczem
tabeli. Taki atrybut musi przyjmowaé¢ wartosci unikalne w obrebie wszystkich wartosci
danej tabeli. Tabela moze posiadaé¢ 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 sie powtarzaé¢. Tabela moze posiada¢ wiele indeksow wtornych. Nalezy
jednak pamietaé, ze kazdy indeks powigksza koszt manipulacji rekordéw [18]. Wstawianie
oraz usuwanie danych z tabeli wydtuza si¢ wraz z kazdym posiadanym indeksem, poniewaz
zawartos¢ kazdego indeksu musi odzwierciedla¢ nowy stan tabeli.

Biorac pod uwage liczbe kluczy w indeksie wzgledem wszystkich rekordéow w tabeli,
indeksy dzielimy na geste (ang. dense indez) i rzadkie (ang. sparse indez). Rysunek 2.1
ilustruje réznice miedzy tymi typami indeksow. Indeks gesty zawiera w swojej strukturze
klucz do kazdego rekordu w tabeli, podczas gdy indeks rzadki obejmuje tylko wybrane
klucze. Dzigki posiadaniu wszystkich kluczy, indeks gesty umozliwia szybsze wyszukiwanie
niz indeks rzadki, poniewaz umozliwia on doktadne okreslenie pozycji szukanego rekordu.
Zwykle indeks zapisuje klucz oraz wskaznik do lokalizacji rekordu na dysku, co sprawia,
ze przeszukiwanie indeksu jest znacznie szybsze niz przegladanie fizycznych rekordéw. W
przypadku indeksu rzadkiego, w celu oszczednosci pamieci przeznaczonej na dodatkowy
indeks, rekordy sa grupowane w wirtualne bloki o okre§lonej wielkosci (na zataczonym
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Indeks gesty (ang. dense index) Indeks rzadki (ang. sparse index)
1 o » 1, Hanna” 3 1 o » 1,,Hanna”, 3
2 . » 2, ,Michat”, 5 3 o 2, ,Michat”, 5
3 | » 3, ,Dawid’, 11 5 «\ 3, ,Dawid”, 11
4 |- » 4, ,Beata”, 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

rysunku wirtualny blok ma pojemnos¢ dwoch rekordéw), a do indeksu dodawany jest
pierwszy klucz z kazdego bloku. Aby znalezé rekord za pomocsg takiego indeksu, najpierw
lokalizujemy odpowiedni blok, a nastepnie wczytujemy caty wirtualny blok z dysku. Pro-
ces wyszukiwania w indeksie rzadkim jest wolniejszy niz w gestym. Jednoczesnie indeks
rzadki zuzywa mniej pamieci i wymaga mniej czasu na aktualizacje podczas wstawiania
lub usuwania danych, poniewaz czesto wystarcza modyfikacja samego wirtualnego bloku,
nie wprowadzajac zmian w strukturze indeksu.

Ze wzgledu na potozenie rekordéw w pamieci wyrdzniamy indeksy zgrupowane (ang.
clustered index) oraz niezgrupowane (ang. nonclustered indez). Rysunek 2.2 przedstawia
oba wymienione typy indeksow. Indeks zgrupowany zapisuje rekordy w strukturze indeksu,
a wiec moze istnie¢ tylko jeden taki indeks dla tabeli. Jesli chcemy stworzy¢ kolejny indeks
zgrupowany, musimy skopiowac¢ tabele i dopiero na kopii utozy¢ rekordy fizycznie wedtug
innego porzadku. Zaleta takiego indeksu jest bardzo szybki dostep do wyszukiwanych
danych, gdyz nie musimy wykonywa¢ dwoch operacji na dysku, a wiec odczytu strony,
na ktérej znajduje sie klucz oraz odczytu fizycznego rekordu znajdujacego si¢ w miejscu
wskazywanym przez wskaznik zapisany obok klucza. Tak zapisany indeks jest o wiele
wiekszy niz normalny, poniewaz zawiera w sobie calg tabele. Pamietajmy jednak, ze koszty
operacji wykonywanych na indeksie skaluja sie wraz z liczbg rekordéw w indeksie a nie
wielkoscig indeksu. W zwiazku z tym taki zapis nie wptywa negatywnie na prace indeksu.
Indeks niezgrupowany obok klucza zapisuje tylko wskaznik do adresu, gdzie fizycznie
zapisany jest rekord. Takich indeksow mozna miec¢ kilka dla danej tabeli w zaleznosci
od potrzeb. Indeksy te charakteryzuja 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 pamigci. 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 indekséw, ich sposob 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 szybko$¢ utrzymania porzadku na takim indek-
sie. Caly rekord zapisany jest w ciggltym obszarze pamieci. Tak wiec, dodawanie nowego
rekordu, usuwanie starego, jak i modyfikacje, wykonujg pojedyncze operacje na dysku.
7, drugiej strony, taki rodzaj indeksowania posiada kilka wad. Po pierwsze, wierszowe
utozenie rekordéw nie sprzyja kompresji. Im mniejsza dziedzina, tym tatwiej zastosowaé
kompresje danych. Zatem, idealnym ulozeniem bytaby agregacja podobnych wartosci z
tych samych kolumn. Dodatkowo, zazwyczaj tabela sktada si¢ z kilku lub nawet kilkuna-
stu atrybutow. Wiekszos¢ kwerend nie bedzie potrzebowata ich wszystkich. Mimo to, ze
wzgledu na utozenie w pamieci, musimy wczytaé caly rekord, niezaleznie od zapytania.

Za najprostsza forme indeksu wierszowego mozemy uznaé posortowang tablice. Koszt
wyszukiwania w takiej tablicy jest réwny O (logn), poniewaz mozna uzy¢ wyszukiwania
binarnego. Najwicksza 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 [19] (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 byé¢ stosowana
wiasciwie tylko do dyskéw HDD. W [20] opracowano wirtualna maszyne wspotpracujaca
ze strukturg ISAM - VSAM, dzieki czemu indeks ISAM mozna zaaplikowaé na dowolny
sprzet i dysk. VSAM niestety nie rozwiazal reszty probleméw oryginalnego pomystu.
Dopiero wprowadzenie indekséw opartych na drzewach B+ [21] 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$¢ spowodowang precyzyjnym buforowaniem obszaréw dysku w pamieci
RAM komputera. Kolejng struktura danych, ktéra jest bardzo czesto wykorzystywana, to
Filtr Bloom’a [22]. Filtr Bloom’a jest probabilistyczna struktura danych, ktora jest bardzo
efektywna pamieciowo i w czasie statym potrafi okresli¢ przynaleznosé rekordu do zbioru.
Wada jest prawdopodobienstwo pojawienia sie falszywie btednej odpowiedzi pozytywnej.
Oznacza to, ze jesli filtr okresli obecno$é¢ elementu w zbiorze, informacja ta moze by¢ nie-
prawdziwa. Jednak gdy filtr stwierdzi, ze elementu w zbiorze nie ma, to mamy pewnosc,
ze tak jest. Struktura ta wykorzystywana jest do redukcji zapytan do indeksu, ktore sa
kosztowne, poniewaz wezytujg dane prosto z dysku.

Ze wzgledu na odmienng charakterystyke kazdej z pamigci, obecnie uzywa si¢ wielu
struktur danych indeksujacych rekordy wierszowo. Gdy tabela zapisana jest w pamieci
operacyjnej RAM, uzywa sie drzewa czerwono czarnego [23], drzewa AVL [24] lub drzewa,
TRIE [25] [26]. Do popularnych indekséw dziatajacych efektywnie na pamieci flash i dys-
kach SSD naleza miedzy innymi FD [27] i LA [28]. 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 sie jedna z modyfikacji drzewa B+ ([29], [30], [31]), ktére kosztem dodatkowych
odczytéow, redukuja liczbe wolnych zapisow.

2.2 Indeksowanie kolumnowe

W ostatnich latach kolumnowe przechowywanie danych w bazie stato sie 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 pamigci przetrzymywane sa 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-
kow, nie zostanie wezytany podczas tego procesu, co przyspieszy obstuge takiej kwerendy.
Przechowywanie kolumnowe niesie ze sobg rowniez trudnos$¢ w scalaniu wszystkich atry-
butéw w rekord. Dlatego struktura danych indeksu musi, procz standardowych operacji,
zawieraé takze operacje scalania, ktéra dla danego atrybutu (niekoniecznie klucza) zwréci
caly rekord. Jest to najtrudniejsza operacja do zaprojektowania ze wzgledu na nietry-
wialne struktury danych uzyte do indeksowania, np. drzewo B4. Sytuacja na rysunku
jest o wiele prostsza. Atrybut danego rekordu jest na tym samym indeksie tablicy. Zatem,
znajac pozycje jednego atrybutu, mozemy okresli¢ polozenie innych atrybutéow naleza-
cych do danego rekordu i scali¢ je ze soba. Taki algorytm zostal opracowany w jednej z
pierwszych struktur zaprojektowanych do kolumnowego utozenia tabeli DSM [32] (ang.
Decomposition Storage Model). Struktura DSM ma jednak wiele wad. Przede wszystkim
jest nieposortowana. Tak wiec, gdy chcemy dodaé kolejny rekord do DSM, musimy po-
bra¢ z niego wszystkie wartosci atrybutéw, a nastepnie kazda z nich dodac¢ na koniec listy
zwigzanej z odpowiednig kolumng. Dzieki temu zawsze mamy pewno$¢, 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 sie C-Store [33].
Silnik ten zapisywal tabele w dwdoch 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 rekordéw. C-Store sam decydowal, kiedy przenies¢ dane z jednej sekcji
do drugiej. Od tamtego czasu zaproponowano wiele nowych technik usprawniajacych al-
gorytmy stworzone w C-Store [34], [35], [36], [37]. Dodano takze wiele nowych usprawnien,
miedzy innymi takie, ktére skupiaja sie na réwnolegtym odczycie kilku kolumn [38], [39],
[40] oraz na kompresji danych w obrebie kazdej z nich [41], [42], [43], [44], [45], [46]. Obec-
nie, ze wzgledu na wiele zastosowan i mozliwych optymalizacji, utozenie kolumnowe tabeli
jest bardzo popularne. Wiekszos¢ nowoczesnych silnikow baz danych wspiera ten sposob
zapisu tabeli. Naleza do nich miedzy innymi: MonetDB [47], PostgreSQL [48], VectorWise
[49], Druid [50] i eXtremeDB [51].

Najpopularniejsza struktura danych uzywang obecnie do indeksowania rekordow za-
pisanych kolumnowo jest PDT [52] (ang. Positional Delta Tree). Indeks ten wykorzysty-
wany jest w bazach danych zapisanych w pamieci operacyjnej komputera (ang. in-memory
database) oraz na dyskach twardych HDD. PDT zapisuje réznice pomiedzy starymi war-
tosciami a nowymi, dodatkowo zapisujac pozycje, na ktorej nalezy zaaplikowaé te zmiane.
Dzigki temu, ze w strukturze zapisujemy nie tylko dane, ale takze pozycje wszystkich
danych dla kazdego z atrybutéw, mozemy w tatwy sposéb scali¢ je w caty rekord. Do-
datkowo, 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 bajtéw, 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 pamigci 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 wiec
klasyczne struktury danych nie osiagaja 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
[53], 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 bajtow
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 [54] (ang. Flash-based De-
composition Storage Model), ktora dostosowata oryginalny pomyst DSM [32] do pamieci
flash. Zamiast jednej tabeli, sg dwie. Pierwsza to tabela gtéwna PT, w ktorej zapisywane
sg dane dodane do tabeli, ktére nie zostaty usuniete ani zmienione. Druga tabela to ta-
bela LT, ktora zawiera wszystkie zmiany na tabeli PT, a wigc: 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 chcial wykonaé na tabelach. Z tego
wiec powodu dazy sie do automatyzacji procesu tworzenia indekséw [55], [56], [57]. Stosuje
sie podejscia, ktére probuja dostosowywadé porzadek bazy danych i kolejne indeksy wraz
ze zmiang kwerend. Kolumny, po ktérych musimy sortowaé¢ dane podczas zapytania, sa
monitorowane i analizowane. Dzieki temu silnik bazy stwierdza, czy potrzebny jest nowy
indeks lub czy istniejacy przestal 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 si¢ w pamieci RAM.

W przeciagu kilku ostatnich lat pojawito si¢ kolejne podejécie 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 si¢ uporzadkowaé ten podzbidr i stworzy¢ na nim czesciowy indeks. W [58], [59] za-
proponowano Indeks Cracking jako nowa metode automatycznego, iteracyjnego tworzenia
indeksu. W wyniku dziatania kwerendy, cze$¢ tabeli jest reorganizowana, aby dostoso-
wacé sie do wzorca obecnego zapytania. Proces ten prébuje zamortyzowaé koszt tworzenia
indeksu, dzielgc go na wiele czesci. 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 podziatu danych na partycje (ang. partition) wzgledem
elementéw z zakresu zapytania i dziata podobnie do sortowania szybkiego (ang. quicksort)
[60]. 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 wiekszosci 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¢ powtarza¢, poniewaz indeksy czeSciowe sa zazwyczaj
indeksami wtornymi. Gorny prostokat pokazuje ukiad 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
warto$ci 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 kolejnosé
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 ¢ - j. Pierwsze dwie partycje sa rozlaczne z nowym zakresem
wyszukiwania, a wiec nie zostaly 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 géry 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
pamieci blokowej takiej jak dyski HDD lub SSD. Po drugie, szybko$é¢ 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 efektow jak petny 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 zaburzyé¢ partycji. Wiele optymalizacji
zostato zaproponowanych, aby zwigkszy¢ przydatnosé algorytmu Indeks Cracking. W [61]
dostosowano metode do czysto-kolumnowego zapisu tabeli. W [62] wprowadzono lepszy
algorytm wyboru elementu rozdzielajacego, ktory nie zalezy tylko i wytacznie od kluczy
wyszukiwania, dzieki czemu zmniejszona zostata liczba niepotrzebnych reorganizacji. W
[63] dodano algorytmy wstawiania, aktualizacji oraz usuwania danych podczas reorgani-
zacji partycji.

Kolejna metoda automatycznego tworzenia indeksu podczas kwerend zostata zapro-
ponowana w [15]. Adaptive Merging, w przeciwienstwie do Indeks Cracking, korzysta z
algorytmu scalania posortowanych list, tak jak sortowanie przez scalanie (ang. mergesort)
[64]. Gdy po raz pierwszy musimy wyszukaé¢ elementy, biorac pod uwage wartosci z danej
kolumny, kopiujemy tabele, sortujemy, wezytujac 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 pelny indeks. Partycje moga by¢ przetrzy-
mywane w strukturze Partition B4-Tree [65]. W takim przypadku operacje na partycjach
wykonywane sa podobnie do zwyktego B drzewa [21]. Wlasnie dlatego, podczas calego
procesu, mamy wymierne korzysci z posiadania partycji. Podczas zapytania mozemy row-
nolegle odczytywac 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 pojemnosé (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 nastepnie 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 przedzialu d - g 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 zwréci¢ 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, zostata usunieta z systemu. Metoda ta dostosowana
jest do pamieci blokowej: nie dzielimy partycji na wiele nowych, kazde zapytanie two-
rzy jedng dodatkowa partycje, ktéra zapisywana jest sekwencyjnie. Latwo zauwazy¢, ze
im wiekszy bufor, tym mniej bedzie partycji oraz szybciej stworzymy pelny indeks. Dla-
tego podczas pierwszego kroku mozna posortowaé wigksze zbiory uzywajac sortowania
dostosowanego do pamieci zewnetrznej [66]. W [67] przedstawiono zréwnoleglone wersje
algorytmu sortowania, scalania i odczytu danych z partycji. W [68], [69] potaczono metode
z pewnymi procedurami wykonywanymi w Indeks Cracking. Niestety wymienione opty-
malizacje skupiaja sie na zapisie catej tabeli w pamieci RAM, przez co sa nieoptymalne
dla nowoczesnych typéw pamieci takich jak flash, SSD czy PCM.
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Charakterystyka pamieci trwalych

W tym rozdziale zajmiemy sie analizg charakterystyk poszczegélnych pamieci wyko-
rzystywanych w dalszej czeSci pracy. Bardzo istotng kwestia jest to, aby przy wyborze
struktury do indeksowania bazy danych bra¢ pod uwage cechy pamieci, na ktorej 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
dyskéw SSD. W takim przypadku wydajnos¢ indeksu wynika z braku wykorzystania pet-
nego potencjalu uzywanej pamieci. Dobrym przyktadem jest popularne drzewo B+ [70].
Jest to podstawowa struktura danych uzywana do przechowywania danych w sposob 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
[71]. Rézne pamieci posiadajg rézny czas dostepu do danych (ang. latency) oraz szybkosé
przetwarzania danych (ang. bandwidth) (zobacz tabelke 3.1). Rysunek 3.1 przedstawia
hierarchi¢ pamigci - im pamie¢ 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. Static
Random Access Memory), ktora charakteryzuje sie bardzo szybkim czasem dostepu. Pro-
cesor, zanim zacznie pracowaé na danych, musi wezytaé potrzebne fragmenty pamieci (czy
to RAM czy to PCM) do swojej pamieci podrecznej. Tak samo jak pamieé¢ gtéwna kom-
putera, pamie¢ podreczna jest typem pamieci ulotnej. Dane zapisane w tych pamieciach
ulegaja degradacji przy wylaczeniu zasilania. Obie te pamieci sa bajtowo adresowalne.
Mozemy odczytywaé i zapisywaé pojedyncze bajty. W celu optymalizacji, system dzieli
pamie¢ podreczna na bloki (ang. cache line) zwykle wielkosci 64 B, a pamie¢ RAM na
strony o wielkosci 4 KB. Pamieci te cechujg 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 ulegajg zniszczeniu po odta-
czeniu zasilania, a wiec nadaje si¢ do przechowywania duzych ilosci danych. PCM, tak
samo jak pamie¢ RAM, jest bajtowo adresowalna. Cechuje sie szybkim czasem dostepu i
duza asymetria pomiedzy szybkoscia odczytu i zapisu. Pozostate rodzaje pamigci przed-
stawione na rysunku (dyski SSD) to trwalte pamieci blokowe. Praca zar6wno z dyskami

Pamigé Czas dostepu (ns) | Szybkosé odezytu (GB/s) | Szybkosé zapisu (GB/s)
L1 CACHE 1,2 105 58
RAM 20 20 12
PCM 350 8,1 5,6
SSD M2 Gen 3.0 5000 3,5 3,2
SSD SATA 3,6 x 10° 0,55 0,5
HDD 4,17 % 108 0,16 0,15

Tabela 3.1: Poréwnanie szybkosci pamieci komputerowych
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SSD, jak i dyskami HDD, jest trudniejsza niz w przypadku pamigci bajtowo adresowal-
nych, poniewaz najmniejsza jednostka dostepna dla uzytkownika jest strona, w przypadku
dysku SSD, oraz sektor w przypadku dyskéw HDD. Wielko$¢ stron to zazwyczaj od 2 KB
do 8 KB, a wielko$¢ sektora to 512 B - 4096 B. 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 pelni zrozumie¢ wplyw charakterystyki pamieci na algorytmy indeksowania,
musimy najpierw przeanalizowac, 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. open source), oznacza to, ze kazdy z
nas moze obejrzeé i przeanalizowaé kod zrédlowy jadra tego systemu [72].

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

» systemowe operacje WE/WY (ang. syscalls): open, write, read, flush, close

» standardowe operacje WE/WY (ang. standard IO): fopen, fwrite, fread,
flush, fclose
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« 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 wejscia/wyj-
Scia, wektorowe operacje czy operacje mapowania wykonuja posrednio operacje systemowe
z wykorzystaniem dodatkowego buforowania danych na poziomie aplikacji (biblioteki).

Aplikacja
PLIK
| s |
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 () iwrite() 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 (), naj-
pierw sprawdzany jest bufor danych Page Cache. Jesli dane znajduja si¢ w buforze, po-
trzebne strony sa od razu kopiowane do adresu podanego przez uzytkownika aplikacji.
Jednak gdy potrzebny sektor nie zostal znaleziony, system zgtasza Page Fault. W takim
przypadku dane sa wczytywane bezposrednio z dysku, trafiaja do bufora Page Cache i
zostaja skopiowane do aplikacji. Analogicznie postepujemy w przypadku funkcji write ().
Dane od uzytkownika trafiaja do Page Cache. Niezaleznie, czy segment znajdowat si¢ bu-
forze czy tez nie, operacja write() wpisuje zmienione dane fragmentu pliku jako strony
Page Cache. Taka strona jest oznaczona jako dirty i oczekuje na wpisanie do dysku. Ope-
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racje te mozemy wykona¢ manualnie za pomocg funkcji flush() lub close(). Mozemy
takze czekaéd, az system operacyjny sam podejmie decyzje o wyrzuceniu strony z bufora
Page Cache i wpisaniu zmian w sektorach fizycznie na dysk.

Operacja flush() zostanie wywotana, gdy wolne miejsce w buforze Page Cache sie
skonczy. Wtedy system operacyjny musi podjaé¢ decyzje, ktére strony nalezy wyrzucié
z bufora, a ktére zostawi¢. Istnieje kilka podejs¢ do tego problemu. Najbardziej po-
pularne to FIFO (ang. First In First Out), MRU (ang. Most Recently Used) i LRU
(ang. Last Recently Used) [74]. Dodatkowo, gdy uzytkownik aplikacji wie, w jaki spo-
sob bedzie pracowaé z plikiem, moze ustawi¢ odpowiednia 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 powinnisémy wykonywac
operacji prefetch() i odczytywac wiecej sektoréow jednoczesnie. Trzecia opcja méwi sys-
temowi, ze fragment pliku bedzie potrzebny w najblizszej przysztosci i nie nalezy usuwac
strony z Page Cache.

Pamietajmy jednak, ze jesli niepoprawnie ustawimy strategie, czyli niezgodnie z fak-
tycznym uzyciem pliku, to mozemy spowolni¢ dziatanie systemu. Dlatego nalezy korzystac
z funkcji fadvise () tylko wtedy, gdy wiemy, w jaki sposéb bedziemy pracowaé na pliku.
Dobrym przyktadem wykorzystania funkcji fadvise () jest baza danych RocksDB. Dzieki
komunikacji z jadrem systemu Linux, operacje na tej bazie zostaly przyspieszone o kilka-
nascie procent [75].

Kolejng bardzo wazna opcja jest O_DIRECT. Mozemy uzy¢ tego parametru przy
otwieraniu pliku za pomoca funkcji open(). Opcja ta wytacza uzywanie bufora Page Ca-
che. Oznacza to, ze wszystkie operacje bedg 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 [76] w
silniku InnoDB [77] oraz PostgreSQL [48].

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 migkka 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 sg one na elastycznych ramionach (tzw. pozycjonerach), ktore usta-
wiajg gltowice w odpowiedniej pozycji wzgledem obracajacych si¢ talerzy. Naped ramion
glowic realizowany jest najczesciej cewkami wzorowanymi na uktadach magnetodynamicz-
nych stosowanych m.in. w gtosnikach. Takie rozwigzanie umozliwia szybkie i precyzyjne
umieszczanie gltowic w zadanej pozycji, co skutkuje czasami dostepu do danych na pozio-
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512 B sektor | 4 KB sektor
Dane uzytkownika 512 B 4096 B
Kod korekcyjny (ECC) 50 B 100 B
Sumaryczna wielko$¢ bloku 77 B 4211 B
Efektywnos¢ kodéw korekcyjnych 0,887 0.973

Tabela 3.2: Poréwnanie formatéw dysku HDD

mie kilkudziesigciu milisekund.

Razem z mechaniczng czescig dysku twardego znajduje sie uktad sterujacy praca
dysku i przetwarzajacy dane. W sklad ukladu wchodza pamie¢ ROM (ang. Read-only
Memory) zawierajaca oprogramowanie proceduralne, interfejs SATA (ang. Serial Advan-
ced Technology Attachment) oraz bufor danych zrealizowany za pomoca pamieci RAM.

Dysk twardy ze wzgledu na swoja budowe jest urzadzeniem blokowym. Oznacza to,
ze system operacyjny moze odczytaé lub zapisaé jeden lub wiecej sektoréw. Sektor dzieli
sie na dwie czesci. Pierwsza czes¢ 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
korygowaé btedy podczas odczytu. W starszych modelach wielkos¢ sektora wynosita 512
B. Nowsze modele ze wzgledu na wigksza pojemnos¢ dysku oraz na zwickszona efektyw-
no$¢ kodéw korekcyjnych posiadaja format AF [78] (ang. Advanced Format) cechujacy
sie sektorami o wielkosci 4 KB. Tabela 3.2 opisuje réznice pomiedzy formatami sektoréw.
Dyski HDD charakteryzuja si¢ o wiele wolniejszym odczytem i zapisem losowym niz se-
kwencyjnym. Wynika to z faktu, ze zanim przeprowadzimy operacje na sektorze danych,
musimy poczekaé, az glowica przesunie si¢ w odpowiednie miejsce i zacznie wlasciwg
prace. Zatem o wiele szybciej zapiszemy duzy plik o wielkosci 1 MB niz 10 plikow o wiel-
kosci 100 KB. Mimo, ze minimalng jednostka zapisu jest sektor, to podczas nadpisywania
danych kontroler dysku sprawdzi biezacy stan i nadpisze tylko te bajty, ktére sie zmienity.

Podsumowujac, dyski twarde HDD cechuja sie duza pojemnoscig i stosunkowo niska
ceng. Jednak ze wzgledu na ich budowe (obrotowe talerze i glowice) jest to niezwykle
delikatne i wrazliwe urzadzenie. Podczas pracy z dyskami HDD nalezy zwrécié szczegdlng
uwage na tryb zapisu i odczytu. Sekwencyjne operacje sa o wiele szybsze od losowych.
Warto jednak nadmieni¢, ze w przeciwienstwie do nowoczesnych dyskéw SSD, nadpisy-
wanie danych mozna wykona¢ w miejscu (bez potrzeby usuwania biezacych danych w
sektorze). Dzigki temu operacja ta jest tak samo szybka jak zwykly zapis. Wtadciwosci
tego nosnika pamieci masowej bardzo dobrze wykorzystuje drzewo B+ [79], ktére prze-
analizujemy w kolejnych rozdziatach.

3.3 Pamie¢ typu flash

Pamieci typu flash sg popularna odmiang 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-
nych, az do duzych kart pamieci i dyskow SSD (ang. ang. Solid State Drive) o pojemno-
Sciach dochodzacych do kilkunastu terabajtéw. Pamie¢ Flash zostata opracowana w labo-
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NOR NAND

Maksymalna pojemnosé niska wysoka
Cena za bit wysoka niska

Niezawodno$é bardzo wysoka wysoka

Liczba bledéw spowodowana degradacja niska srednia
Pobor energii w czasie pracy duzy maty
Pobor energii w stanie spoczynku malty duzy
Odczyt losowy szybki wolny

Zapis losowy wolny szybki
Kasowanie bardzo wolne wolne

Preferowane uzycie pamie¢é¢ programu | pamieé¢ masowa

Tabela 3.3: Por6éwnanie typéw pamieci flash NOR i NAND

ratoriach Toshiby przez Dr. Fujio Masuoka na poczatku lat '80 ubiegtego wieku. Zasada
dziatania opiera si¢ na przechowywaniu informacji w tranzystorach polowych MOSFET
[80].

Flash jest pamigcia blokowa. Operacje odczytu i zapisu mozna wykona¢ tylko na
duzych ciagtych obszarach pamieci — stronach. Zazwyczaj strona ma pojemnos$é¢ 2 KB -
8 KB. Flash posiada réowniez inne ograniczenia wynikajace z architektury pamieci. Nie
mozna zmieni¢ warto$ci bitu z '0’ na ’1’. Aby nadpisaé strone nalezy wykona¢ operacje
usuwania (ang. erase). Operacja ta musi zosta¢ wykonana na calym bloku. Blok zawiera
od 32 do 128 stron. Z tego ograniczenia wynika ogromna asymetria pomiedzy szybkoscig
losowego odezytu a losowego zapisu [81]. 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 wywotaé kosztowne wymazanie
catego bloku, ktore jest stosunkowo wolne. Z tego powodu wiele metod optymalizacji
zostalo zaproponowanych dla pamieci flash. Niektére z nich skupiajg sie na czesciowej
zmianie architektury komérek pamieci [82], [83], [84]. Innym nurtem optymalizacji jest
implementacja dodatkowego buforowania w warstwie sterownikéw [85], [86]. Ze wzgledu na
tak duze asymetrie pomiedzy szybkoscia odczytu i zapisu oraz odmienng od klasycznych
dyskéw HDD charakterystyke, wiele klasycznych algorytméw i struktur danych zostato
dostosowanych do tego rodzaju pamieci [87], [88], [89].

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 komérki pamieci sa potaczone réwnolegle. W zwiazku 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 odezytu, co czyni ja idealna do
zapisywania wykonywanego kodu dla niewielkich urzadzen wbudowanych. Gtéwna wadg
pamieci NOR jest wiekszy rozmiar komoérki pamieci, co skutkuje wyzszym kosztem pro-
dukcji oraz nizszymi predko$ciami zapisu i usuwania danych z pamieci.
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3.3.2 Flash typu NAND

W architekturze NAND bloki sg potaczone sekwencyjnie. Rozmiary blokéw wynosza,
od 8 KB do 32 KB i sg mniejsze od blokow w architekturze NOR, ktore wynosza 64
KB - 256 KB. To pozwala na zwigkszenie predkosci odczytu, zapisu i usuwania. Ponadto
urzadzenia NAND sg potaczone za pomoca skomplikowanego szeregowo potgczonego in-
terfejsu, ktory moze sie rézni¢ w zaleznosci od producenta. Strukturalnie architektura
NAND zostata zaprojektowana z myéla o zoptymalizowanej litografii o wysokiej gesto-
Sci, jako kompromis miedzy mozliwoscig dostepu swobodnego do mniejszych rozmiaréw
blokéw. To sprawia, ze pamie¢ NAND jest tansza pod wzgledem kosztu na wolumin. Teo-
retycznie gestosé bitow na komorke pamieci NAND jest dwukrotnie wieksza niz w pamieci
NOR.

Pamie¢ ta ma znacznie mniejszy rozmiar komorki i znacznie wyzsze predkosci zapisu i
usuwania danych w poréwnaniu do pamieci NOR. Do wad nalezy zaliczy¢ nizszg predkos$é
odczytu oraz koniecznos¢ implementacji interfejsu posredniczacego z uwagi na koniecznosé
odwzorowania operacji wejécia/wyjscia. Interfejs ten nie pozwala na losowy dostep do
pamieci, co nieznacznie utrudnia jej obstuge. Nalezy zauwazy¢, ze wykonanie kodu z
pamieci NAND realizuje sie poprzez kopiowanie zawartosci pamieci do RAM. Jest to wiec
zasadnicza réznica w stosunku do pamieci NOR, gdzie kod wykonuje si¢ bezposrednio.
Kolejng powazng wada jest obecno$é uszkodzonych blokow. NAND zazwyczaj ma tylko
98% dobrych bitéw, gdy jest dostarczany w stanie fabrycznym. Dodatkowo, w calym
czasie eksploatacji modelu powstajg dodatkowe uszkodzenia w blokach pamieci. Dlatego
tez konieczne jest wykorzystanie funkeji korekcji bledéw (ECC) w urzadzeniu, a takze
dedykowanego 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 komoérka przechowuje warto$é 0 lub 1, co pozwala
szybciej zapisywac i odczytywaé¢ dane. Pamie¢ typu SLC zapewnia najlepszg wydajnosé i
najwyzsza wytrzymatosé rzedu 10° cykli usuwania, przez co moze stuzyé dtuzej niz inne
rodzaje pamieci NAND. Jednak niska gesto$¢ 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 potrafia przechowywaé¢ odpowiednio 2, 3 i 4 bity w pojedynczej ko-
morce. Wieksza gesto$¢ danych utrudnia ich zapis i odczyt oraz zwieksza wrazliwo$é na
bledy podczas zapisu. Z drugiej strony, takie wykorzystanie komérek pamieci zwieksza
pojemno$¢ nosnika danych przy niewielkim koszcie. Pamieci wielopoziomowe ze wzgledu
na cene stosuje sie gtéwnie w urzadzeniach powszechnego uzytku, w ktorych wytrzymatosé
nos$nika danych nie jest kluczowa.

3.3.3 FTL

Kazda komoérka pamieci flash ma ograniczong zywotnosé. Operacja usuwania jest
gtéwnym czynnikiem powodujacym niszczenie pamieci. Kazdy blok moze wytrzymac okre-
Slona liczbe cykli usuwania. Wytrzymalosé pamieci zalezy od jej typu. Pamie¢ SLC potrafi
wytrzymacé nawet 100 tys. usuwan, a pamie¢ QLC tylko tysiac. System operacyjny po-
siada program (logger) do zapisywania wszystkich waznych informacji z pamieci ulotnej

21



Rozdzial 3 Politechnika Wroclawska
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 1 GB wysoka Srednia | niska niska
Pojemnosé niska srednia | wysoka | bardzo wysoka

Tabela 3.4: Poréwnanie typéw pamieci flash NAND

RAM do pliku znajdujacego si¢ na pamieci masowej, np. flash. Dzigki temu w razie awarii
systemu lub braku zasilania, informacje nie zostana 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 uniknaé takiej sytuacji wprowadzono mechanizm wirtualizacji pamieci flash.
FTL (ang. Flash Translation Layer) jako mechanizm réwnomiernego roztozenia pracy na
calej pamieci flash zostal opatentowany w USA w 1995 [90]. Jego dziatanie opieralo sie
na prostej wirtualizacji pamieci fizycznej.

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) [91].
Zaleta tego sposobu jest wrecz idealne rozlozenie pracy na cata 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 urzgdzen wbudowanych,
opracowano drugi sposob wirtualizacji — wirtualizacje blokowa [92]. FTL blokowy ma-
puje cate bloki fizyczne na sektory logiczne pamieci wirtualnej. Tablica mapujaca jest
stosunkowo mata (okoto 0.2MB RAM na kazdy 1GB pamieci flash) [91]. Z drugiej strony
wydajnos¢ tego systemu jest nizsza od FTL stronicowego. Ze wzgledu na wady i zalety
kazdej metody wprowadzono réwniez metody hybrydowe [93], [94], [95], 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 przesunigta 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. Wydawaé 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.

Gdybys$my pisali po fragmencie LLS1 10 razy, to musielibyémy wywota¢ 10 razy ope-
racje kasowania na FS1 (poniewaz LS1=FS1) oraz wszystkich stronach znajdujacych sie
w tym samym bloku. Poniewaz za kazdym razem bierzemy nowa strone, ktéra jest pusta,
wykonujemy kasowanie tylko wtedy, gdy skoncza nam sie puste strony. Po kazdym usuwa-

22



Politechnika Wroclawska Rozdziat 3

e

PLIK

Logiczna strona
(LS) —adres w
pamieci wirtualnej

LS1 LS2 LS3 LS4 LS5 LS6

MAPOWANIE FTL

LS (Logiczna
strona) = FS
(fizyczna strona na
pamieci flash)

| LS1=FS1 || LS2=FS3 || LS3=FS11 || LS4=FS7 || LS5=FS2 || LS6=FS4 |

!
|
|
|
|
!
|
|
|
!
!
|
|
|
!
|
|
|
|
|
!
|
|
|
!
!
|
|
|
| preRR || pemes || Bomre || plo=Eo |-- :
|
|
|
!
!
|
|
|
!
!
|
|
|
!
|
|
|
|
!
|
|
|
!
!
|
|

PAMIEC FLASH

FS7 FS8 - Fs 10 FS11 FS 12

Dziatajaca fizyczna
strona (FS)

Rysunek 3.3: Dziatanie FTL

niu do puli pustych stron dodajemy nawet 32-64 nowe strony (czyli wszystkie skasowane
strony nalezace do bloku), poniewaz tyle zazwyczaj znajduje sic w pojedynczym bloku.
W naszym przyktadzie, zamiast 10 operacji wymazania, przeprowadzilibysmy tylko jedna.
Zatem taki prosty mechanizm wirtualizacji pamieci pozwala na przeprowadzenie nawet o
64 usunie¢ mniej.

Oprocz powyzszej funkcjonalnosci, FTL musi rownomiernie rozktada¢ strony do usu-
wania (ang. wear-leveling), tak aby nie zniszczy¢ szybko pamieci. Gdy mapowanie wybiera
pustg strone, bierze strone znajdujaca sie w bloku o najmniejszym liczniku kasowan EC
(ang. erase counter). Uzywanie licznika EC jest klasycznym podejsciem, ktére jest wy-
korzystywane w wigkszosci implementacji FTL ze wzgledu na jego doktadnosé [96], [97],
(98], [99]. Alternatywa do przechowywania wartoéci EC na kazdym bloku jest uzywa-
nie estymowanych licznikéw [100], [101], ktére nie wymagaja przechowywania fizycznie w
bloku. Jednak wada tego podejscia jest o wiele mniejsza doktadnosé, co dyskredytuje je
do zastosowan komercyjnych.

3.4 SSD

Dyski SSD (ang. Solid State Drive) posiadaja kompletnie odmienna charakterystyke
od tradycyjnych dyskéow twardych (HDD) [102], [103]. Nie zawieraja zadnych ruchomych
czesci, co eliminuje koniecznosé oczekiwania na przesuniecie gtowicy dysku na odpowiednie
miejsce, jak to ma miejsce w przypadku dyskéw HDD. Dzieki temu czas odczytu i zapisu
jest znacznie szybszy.
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SSD zyskaty na popularnosci gtéwnie ze wzgledu na szybko rosnaca pojemnosé (obec-
nie siegajaca kilku terabajtéw), spadek kosztéw produkeji, dobra odpornosé na czynniki
fizyczne, malty pobdér mocy oraz bardzo duza szybko$é odcezytu i zapisu.

Dyski SSD moga zapisywaé¢ dane z wykorzystaniem wszystkich rodzajow pamieci
typu NAND. Wybér pamieci zalezy od zastosowan dysku. Pamie¢ SLC jest uzywana w
drogich modelach przeznaczonych do uzytku profesjonalnego, jak serwery czy hurtownie
danych, gdzie szybkos¢ wykonywanych operacji oraz bezpieczenstwo danych sa bardzo
wazne. Z kolei pamie¢ MLC jest powszechnie stosowana w dyskach przeznaczonych do
laptopow czy komputeréw osobistych. Poniewaz dyski SSD uzywaja pamieci flash, ich
charakterystyka oraz ograniczenia sg identyczne jak w przypadku pamieci NAND.

Obecnie dyski uzywaja dwéch typéw interfejséw: wolniejszego SATA (ang. Serial
Advanced Technology Attachment) [104], [105] o przepustowosci maksymalnej 750 MB/s
oraz szybszego M.2 (ang. Next Generation Form Factor) [106] wykorzystujacego ztacza
PCle (ang. Peripheral Component Interconnect Express) o maksymalnej przepustowosci
wynoszacej az 4 GB/s. Szybszy interfejs M.2 moze byé¢ uzyty w protokole NVMe (ang.
Non-Volatile Memory Express) [107], [108], ktéry jest obecnie najpopularniejszym proto-
kotem do komunikacji pomiedzy SSD a gtéwnym procesorem. Dyski SSD majg wbudowany
procesor oraz bufor danych, aby maksymalnie wykorzysta¢ przepustowos¢ uzywanego in-
terfejsu.

Dysk SSD

Kontroler dysku SSD | Flash
Strony: [1,5, 9, ...]
» Procesor <
Interfejs = b Flash
dySkU 7 Strony: [2, 6, 10, ...]
ptytg |« | Menedzer |
gtowng " kodci flash | R Flash
SATA / MZ h 4 Strony: [3, 7,11, ...]
| | Bufor danych 4
RAM R Flash
Strony: [4, 8,12, ...]

Rysunek 3.4: Budowa dyskow 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 [109], ktory rozwiazuje problem szybkiego zuzywania sie pamieci (ang. wear-leveling).
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Aby w pelni wykorzysta¢ potencjal uzywanych kosci pamieci, menedzer mapuje strony
rownolegle, umozliwiajac jednoczesng prace na wielu kosciach. W naszym przyktadzie,
strony logiczne 1, 5, 9 ...wskazuja na kolejne strony kosci pierwszej, strony 2, 6, 10
...na strony kosci drugiej. Analogiczne mapowanie przeprowadzone jest dla pozostatych
kosci. Dzieki takiemu utozeniu pamieci wirtualnej, mozliwe jest rownoleglte wezytywanie
lub zapisywanie danych, gdy uzytkownik z goéry zna zakres adreséw, na ktoérych pra-
cuje. Poniewaz uktad ten w pamieci wirtualnej, widzianej przez uzytkownika koncowego,
jest sekwencyjny (fizycznie réwnolegly), tryb pracy kontrolera, umozliwiajacy jednocze-
sny odczyt lub zapis na wielu kosciach, nazywamy trybem sekwencyjnym. Praca na cig-
gltym obszarze pamieci jest wydajniejsza wlasnie dzieki uzyciu trybu sekwencyjnego przez
kontroler [110]. Efektywne algorytmy, projektowane z mysla o pracy na dyskach SSD,
maksymalizuja uzycie tego trybu, jednoczesnie minimalizujac liczbe losowych dostepéw
[111], [112]. Aby przyspieszy¢ tryb losowy, kontroler dysku posiada takze swéj wlasny
bufor RAM. Za jego pomocg implementowany jest podobny mechanizm buforowania, jak
w przypadku pamieci podrecznej procesora (ang. cache) [113]. Gdy uzytkownik prosi o
dane z podanego adresu, procesor whudowany w dysk SSD przeglada caty bufor danych
w poszukiwaniu potrzebnych stron. Jedynie strony, ktére nie znalazty sie w buforze, sa
wezytywane z pamieci flash [114]. Caly mechanizm jest bardzo podobny do omawianego
wezesniej mechanizmu Page Cache.

Kolejnym waznym mechanizmem przyspieszajacym dziatanie dyskéw SSD jest auto-
matyczne usuwanie blokéw (ang. garbage collection) [115] 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. Ponie-
waz operacja zapisu jest najszybsza, 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$miecania pamieci jest bardzo waznym ele-
mentem dyskéw SSD. Zaproponowano wiele réznych implementacji tego algorytmu, jak
i wiele optymalizacji skupiajacych si¢ gtéwnie na dostosowaniu si¢ do sposobu uzywania
dyskéw, tak aby operacja usuwania blokéw nie odbywata sie¢ podczas petnego obcigzenia
nosnika pamieci [116], [117], [118], [119], [120]. Gdy dysk jest pelny (wszystkie strony maja
zapisane dane od uzytkownika), szybkos¢ dziatania dysku drastycznie maleje [121], ponie-
waz nie ma pustych stron. Przed kazdym zapisem musimy czekaé¢ na operacje kasowania
bloku. Z tego powodu producenci dyskéw SSD zalecaja zapis danych do maksymalnie 80%
pojemnosci SSD. Nowe systemy operacyjne wspieraja takze operacje TRIM, czyli manu-
alne od$miecanie pamieci. System operacyjny, majac wiecej informacji o obtozeniu catego
komputera [122], [123], [124], czesto potrafi lepiej zdecydowaé, kiedy warto wlaczy¢ kaso-
wanie 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) [125], [126] jest pamiecia
nieulotng, opartag na nosniku krystalicznym. Autorem koncepcji i prototypéw pamieci
zmiennofazowej jest firma Ovonyx, od ktérej pochodzi nazwa tej pamieci: ovonic unified
memory (OUM) [127]. Obecnie rozwojem pamieci PCM zajmuje sie firma Intel [128].
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Rysunek 3.5: Mozliwe zastosowania pamieci PCM

Podobnie jak pamiegé¢ flash, PCM nie traci danych po odtaczeniu zasilania. Pamiec ta
jest duzo bardziej wydajna od dyskéw HDD i SSD. Wartosci dotyczace szybkosci zapisu
i odczytu bitéw informacji szacuje sie 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
komérek. Dlatego pamigé ta moze zosta¢ wykorzystana nie tylko jako pamigé masowa, ale
takze jako pamie¢ operacyjna komputera [129], [130], [131].

Rysunek 3.5 przedstawia mozliwe zastosowania pamieci PCM zaproponowane w [132],
[133], [134]. W propozycji (A) pamieé operacyjna jest w pekni realizowana za pomoca
PCM. Pamieé¢ zmiennofazowa jest wolniejsza od pamieci RAM, jednak pojedyncza kosé¢
pamieci jest pojemniejsza. Obecnie kosci Intel Optane DC posiadaja pojemno$é od 64
GB az do 25 6GB. Dlatego gdy potrzebujemy pamieci operacyjnej o duzej pojemnosci,
warto wybra¢ PCM jako pamie¢ gtéwna komputera. W [132] zaproponowano algorytm
wykorzystujacy charakterystyke pamieci PCM, ktéry posiada czas wykonania zestawu
operacji tylko o 20% wiekszy od operacji przeprowadzanych na klasycznej pamieci RAM
DDRA.

Propozycje (B) i (C) dziela pamieé operacyjna na dwie warstwy. W warstwie RAM,
przechowywane sa dane czesto uzywane lub niedawno uzyte. Tak wiec pamie¢ RAM od-
grywa role bufora pomiedzy pamiecia podreczna procesora a pamiecia PCM. W zapropo-
nowanej architekturze (B) uzytkownik nie ma mozliwosci recznego buforowania danych.
System operacyjny sam podejmuje decyzje, ktore dane beda znajdowac sie w buforze. W
propozycji (C) uzytkownik jest odpowiedzialny za buforowanie swoich danych, a system
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operacyjny zapisuje wszystkie dane do PCM, jako gtéwnej pamieci operacyjnej. Inng za-
leta pamieci PCM jest jej trwato$é¢. Komérki pamieci PCM mogg dziataé¢ znacznie dtuzej
niz komérki pamieci flash. Zanim ulegng zdegradowaniu sa w stanie wytrzymac okoto 100
milionéw cykli. Dodatkowo komdrki PCM tez sa bardziej stabilne od komorek flash, a
informacja na nich zapisana nie ulega degradacji wraz z uptywem czasu. Szacuje sig, iz
podczas pracy w normalnej temperaturze (85 stopni C) komérki przechowaja informacje
przez okoto 300 lat [135].

Pamie¢ PCM oparta jest na no$niku krystalicznym. Do przechowywania danych wy-
korzystuje sie proces zmiany stanu nosnika, ktory w temperaturze pokojowej moze istnieé
w postaci amorficznej (logiczne 0) lub krystalicznej (logiczne 1). Zmiana stanu nastepuje
w wyniku podgrzania nosnika przez wyemitowang wigzke elektronéw. Odczyt przeprowa-
dzany jest takze w wyniku dziatania strumienia elektronéw, w oparciu o pomiar rezystancji
nosnika, ktora jest inna dla réznych jego faz. Bardzo wazna cecha tego rodzaju pamieci jest
mozliwos¢ przechowywania stanow posrednich. Dzigki temu, mozemy w jednej komorce
zapisa¢ kilka bitéw informacji.

PCM Rank1 88
PCM Rank2 88
PCM Rank3 88
PCM Rank4 88
64B . Interfejs pamieci
PCM Rank5 88 PeM
PCM Rank6 5B
PCM Rank? 8B
PCM Ranks 58

Rysunek 3.6: Pamie¢ PCM

Tak jak jest to w przypadku pamieci RAM, pamie¢ PCM jest rowniez bajtowo adre-
sowalna. Jednak ze wzgledu na jej budowe oraz lepsza wspélprace z pamiecig podreczng
procesora (ang. cache), zostala podzielona na strony o wielkosci 64 B. Rysunek 3.6 przed-
stawia uproszczong budowe pojedynczej kosci PCM. Pamieé¢ zmiennofazowa, podobnie
jak pamie¢ RAM, podzielona jest na réwnolegle potaczone ze soba banki pamieci (ang.
memory ranks). Zazwyczaj koS¢ zbudowana jest z 4 lub 8 bankéw pamieci. Obecnie wyko-
rzystuje sie gtéwnie 8 bankéw, poniewaz w czasie jednego odczytu mozemy wezytaé calg
strong pamieci PCM (64 B), odczytujac z kazdego banku pojedyncze stowo maszynowe
architektury 64-bitowej (8 B), ktéra jest obecnie najbardziej popularna. Jest to idealne
wykorzystanie nie tylko pamieci PCM, ale takze pamigci podrecznej procesora, poniewaz
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strona tej pamieci (cache line) zazwyczaj posiada réwniez wielkosé 64 B. Zatem podczas
jednej operacji odczytu lub zapisu pracujemy na calej linii pamieci podrecznej, co pro-
wadzi do maksymalizacji przepustowosci i minimalizacji latencji pomiedzy pamigciami i
procesorem. Ze wzgledu na asymetrie pomiedzy czasem odczytu a zapisu oraz odmienng
charakterystyke pamieci PCM od klasycznych dyskéw HDD jak i nowych dyskow SSD,
klasyczne struktury danych musza by¢ dostosowane do tego rodzaju pamieci. W [136)]
przedstawiono implementacje drzewa B+, ktore kosztem wiekszej liczby odczytéw mini-
malizuje liczbe potrzebnych zapiséw, zwickszajac wydajno$é indeksu B+ o 30%.

3.6 Podsumowanie

Rézne pamieci posiadaja rézne cechy. Unikalnos¢ wielu z nich wymusza zmiane kla-
sycznego podejscia do problemu indeksowania i potrzebe dostosowania struktur danych
do charakterystyki pamieci. Stare dyski twarde HDD, ze wzgledu na ich mala przepu-
stowo$¢ (okoto 150 MB/s) oraz duza latencje (4.17 ms), sa stopniowo zastepowane przez
nowe rodzaje pamieci masowej, takie jak flash i PCM. Flash typu NAND, wykorzystywana
w dyskach SSD, ktore nie posiadajg ruchomych czesci, co przeklada sie na szybki czas
dostepu do dowolnej komérki pamieci (0.36 ms dla SATA, 0.005 ms dla M2). Ich malta
latencja, duza przepustowos¢ 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 minimalizowa¢ niepotrzebne usuwanie blokéw, co jest nie tylko wolna operacja,
ale takze skracajaca zywotnos¢ pamieci flash. Kolejnym rodzajem pamieci nieulotnej jest
pamie¢ zmiennofazowa PCM. W przeciwienstwie do dyskéw HDD i SSD, jest bajtowo
adresowalna. Posiada bardzo duza wytrzymalos¢ oraz o wiele krotszy czas dostepu od
dyskéw HDD czy SSD (350 ns). Z tego powodu wykorzystywana jest nie tylko jako pa-
mie¢ masowa, ale takze jako pamie¢ operacyjna komputera w sytuacjach wymagajacych
duzej pojemnosci pamieci gtéwnej. Zaroéwno PCM, jak i pamieé¢ flash cechuja sie asyme-
trig pomiedzy 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 [137], [138], rozszerzony
zestaw oparty o zbiér operacji testowych TPC-C [13] i TPC-H [14] oraz nowy spos6b
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 4700 MHz. Pamie¢ podreczna procesora poziomu pierwszego
(L1 cache) ma pojemno$¢ 2 MB, pamie¢ podreczna wspoldzielona pomiedzy wszystkie
rdzenie (L3 cache) ma pojemnosé 12 MB. Pamieé operacyjna RAM o sumarycznej pojem-
nosci 32 GB, sktada si¢ z dwdch kosci 16 GB potaczonych ze soba w trybie dual-channel,
pracujace z czestotliwoscig 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 (ang. Most Recently Used) buforowania danych,
ktéry przechowuje w buforze najczesciej wezytywane dane. W tym przypadku gorne frag-
menty indeksu B+ bedg znajdowaé sie w buforze i nie bedzie potrzeby fizycznego odczytu
z pamieci. Gdyby ten algorytm zmieni¢ na LRU (ang. Least Recently Used), ktory prze-
trzymuje ostatnio zadane fragmenty dysku, wowczas gorny fragment drzewa B+ byltby
poza buforem, poniewaz Sciezka z korzenia do kluczy nie jest zawsze taka sama, ale zmie-
nia sie w zaleznosci od klucza. W takim przypadku dysk musiatby wykonaé¢ wiecej operacji
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odczytu, co spowolnitoby prace na indeksie. Widaé zatem, ze sposdb implementacji algo-
rytméw whbudowanych w dysk jak i dodatkowe mechanizmy wplywajace na efektywnosé
pracy na pamieci zaburzajg wyniki eksperymentow.

Obecnie kazdy dysk SSD i PCM posiada wtasny procesor. Wykonuje on wiele operacji
w tle, nie informujac o tym uzytkownika. Dlatego wynik testu zalezy od stanu dysku. Przy-
ktadowo, jesli dysk SSD miatby wszystkie wolne strony skasowane, zapis nowych danych
mogtby sie odby¢ natychmiastowo. Jednak gdy proces garbage collector nie zdazytby wy-
czysci¢ potrzebnych stron, wtedy operacja zapisu musiataby poczekaé, az proces skonczy
swoja prace. Poniewaz nowoczesne dyski posiadaja kilkuprocentowy bufor (np. uzytkow-
nik kupujac dysk 1 TB, ma do dyspozycji tylko 920 GB - 950 GB), bardzo ciezko jest
powtérzy¢ test i trafi¢ na ten sam stan dysku co poprzednio. Kolejnym aspektem, ktory
nalezy wzia¢ pod uwage, jest cena. Ze wzgledu na wczesniej wymienione optymalizacje,
nalezy przeprowadzi¢ testy na kilku dyskach réznych producentéw. Komputer wspierajacy
pamieci PCM Intel Optane w chwili pisania tej pracy kosztuje ponad 30 tys. ztotych, a
nowoczesny dysk SSD kosztuje ponad 2000 ztotych. Ze wzgledu na tak duzy koszt jak
i niedeterministyczne zachowanie realnych pamieci, do przeprowadzenia eksperymentéw
napisano symulator SIPS (ang. Storage and Index Performance Simulator).

Dyski SSD i pamie¢ flash zyskaly na popularnoéci. W zwiazku z tym, wiele symu-
latoréw zostato stworzonych, aby umozliwi¢ testowanie zaproponowanych algorytmoéw.
Symulatory mozemy podzieli¢ na dwie gtéwne kategorie: sprzetowe (ang. hardware simu-
lators) i programowe (ang. software simulators). Symulatory sprzetowe [140], [141], [142],
[143] dzialaja na urzadzeniach FPGA (ang. Field Programmable Gate Array), ktére pro-
buja symulowaé kontroler dyskéw w czasie rzeczywistym. Oznacza to, ze jesli zapis na
dysku powinien trwaé¢ 2 minuty, urzadzenie zglosi koniec operacji dopiero po 2 minutach,
chociaz symulacja zakonczyta sie w kilka sekund. Taki rodzaj urzadzen jest trudno do-
stosowaé do swoich potrzeb, a konfiguracja parametréw dla kilku dyskéw jak i potaczenie
ich ze srodowiskiem gltéwnego komputera to réwniez trudne zadanie. Dodatkowo, sama
symulacja zajmuje tyle czasu, co prawdziwa operacja, co nie jest efektywne podczas testo-
wania wielu algorytmow indeksowania dla duzych baz danych na kilku rodzajach pamieci
flash.

Programy symulujace dyski SSD moga dziata¢ osobno jako aplikacja lub jako kom-
ponent w wigkszym emulatorze catego sprzetu QEMU [144], [145]. FEMU [146], VSSIM
[147] i SimpleSSD [148] to najpopularniejsze programy dziatajace w srodowisku emulatora
QEMU. Maja one za zadanie symulowa¢ gtéwnie funkcjonalnos¢ dysku, mechanizmy dzia-
tajace wewnatrz kontrolera oraz zuzycie samego dysku. Zatem te symulatory nie powinny
by¢ stosowane do testowania algorytmow pod katem ich efektywnosci. Ostatnia kategoria
to programy dziatajace jako osobne aplikacje. Wystawiaja one API dla uzytkownikow.
Aby z nich korzysta¢, nalezy dostosowaé¢ implementacje algorytméw tak, aby zamiast
prawdziwych operacji na systemie plikéw, uzywac¢ 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 w kontekscie czte-
rech dyskow z interfejsem SATA III. Najmniejszy blad wzgledny wykazuje symulator
MQSim, oscylujacy w granicach 10-20% w zaleznosci od modelu dysku. Pozostate symu-
latory charakteryzuja sie bledem siegajacym nawet 300% w stosunku do rzeczywistego
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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]

czasu operacji. Takie réznice bezposrednio wynikajg z liczby komponentéw, ktore symu-
lator jest w stanie zamodelowaé: im bardziej kompleksowy model, tym wyniki bardziej
doktadne. Ponadto, nowoczesne dyski SSD sa zdolne do obstugi wielu zapytan jednocze-
$nie, co czyni istotnym, aby symulator réwniez oferowat taka funkcjonalno$é [159]. Biorac
pod uwage, iz niniejsza praca nie koncentruje sie wyltacznie na dyskach SSD, lecz takze
na pamieci flash oraz PCM, uzycie wyzej wymienionych symulatorow nie jest mozliwe.
Celem zaproponowanych eksperymentéw, jak i platformy testowej, jest przeprowadzenie
testow efektywnosci algorytmow indeksowania w jednolitym $rodowisku. Oznacza to ko-
nieczno$¢ integracji symulatora dyskéow SSD z symulatorem pojedynczej kosci flash ([146])
oraz pamieci PCM ([160], [161], [162]).

Zamiast dazy¢ do zintegrowania wielu niekompatybilnych narzedzi, podjeto decyzje
o opracowaniu nowego symulatora. Aby zapewni¢ ujednolicone $rodowisko testowe dla
wszystkich rodzajéw pamieci i indekséw omawianych w tej pracy, zaimplementowano sy-
mulator STPS. Symulator ten nawiazuje do systemu Amber [163], ktéry oprécz symulacji
peryferii dysku, modeluje takze warstwy systemu operacyjnego odpowiedzialne za trans-
fer danych pomiedzy dyskiem a pamiecia RAM, a takze buforowanie danych za pomoca
komponentu Page Cache. Rysunek 4.1 prezentuje schemat klas symulatora SIPS. Zaczy-
najac od najnizszych komponentéw w hierarchii, mamy MemoryModel, odpowiedzialny
za symulacje niskopoziomowego uktadu pamieci, bez buforéw, wirtualizacji pamieci oraz
innych mechanizméw minimalizujacych zuzycie pamieci. Nad kosciami pamieci dziata
MemoryController, ktory zajmuje si¢ wirtualizacjg pamieci i réwnomiernym roztozeniem
jej zuzycia (ang. wear-leveling). Wykorzystuje do tego celu algorytm FTL oraz jego odpo-
wiednik dla pamieci PCM - PTL [164], odpowiadajac réwniez za podstawowe buforowanie
i agregacje zapytan do pamieci. Kontroler jest Swiadomy charakterystyki obstugiwanej pa-
mieci, wiedzac o jej podziale na segmenty, co pozwala mu optymalizowaé operacje odczytu
i zapisu. MemoryDisk to komponent symulujacy dysk w catodci, integrujacy wigekszo$¢ me-
chanizméw fizycznie umieszczonych na procesorze whudowanym w dyski HDD, SSD, czy
PCM.

Kazdy dysk komunikuje sie z ptyta gtowng przez dedykowany interfejs, ktérego im-
plementacja jest niezbedna, aby wiernie odwzorowa¢ wptyw na szybkos¢ przesytu danych.
Dodatkowo, nowoczesne dyski wyposazone sg w obszerne bufory RAM, ktore umozliwiaja
minimalizacje fizycznego dostepu do pamieci dzieki zastosowaniu technik buforowania, np.
LRU (ang. Last Recently Used) czy MRU (ang. Most Recently Used). Symulator SIPS, po-
dobnie jak systemy Amber czy MQSim, funkcjonuje jako niezalezna aplikacja i nie wymaga
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Rysunek 4.1: Schemat symulatora SIPS

wspotpracy z zadnym emulatorem czy systemem operacyjnym. Implementujac algorytm
indeksowania, uzytkownik musi skorzysta¢ z API systemu plikéw dostarczanego przez sy-
mulator. Rozszerzenie symulatora o implementacje indekséw pozwala na to, by SIPS byt
nie tylko symulatorem réznorodnych pamieci, ale réwniez symulatorem wielu indeksow baz
danych dziatajacych na tych pamieciach. Integracja modelu pamieci, kontrolera, dysku i
indeksu w jednym programie przynosi liczne korzysci, takie jak prostota implementacji —
eliminacja potrzeby taczenia wielu programéw przez APIL. Dodatkowo, obecno$é kompo-
nentu SystemObservability, ktory gromadzi informacje o interesujacych nas operacjach i
kosztach tych operacji, jest nieoceniona. Tabela 4.2 ukazuje kluczowe statystyki zbierane
przez symulator, w tym nie tylko calkowite czasy operacji, ale i ich liczbe, $redni czas
wykonania, a takze czas kazdej indywidualnej kwerendy. Dzieki kompleksowej integra-
c¢ji symulatora, uzyskujemy petny wglad w dziatanie algorytméw — od czasu potrzebnego
na realizacje poszczegdlnych operacji (dodawanie, usuwanie, wyszukiwanie), przez zuzycie
pamieci (ang. wearout), az po wptyw buforowania danych na to zuzycie (réznice pomiedzy
MEMORY_COUNTER_VIRTUAL WEAROUT a MEMORY_COUNTER_PHYS ICAL_WEAROUT).

Budujac symulator pamieci flash i dysku SSD, nalezy wzia¢ pod uwage przynajmniej
najwazniejsze komponenty tych pamieci, wptywajace na efektywnosé ich pracy [165], [166].
W symulatorze SIPS najpierw zaimplementowano doktadnie pojedyncza kosé pamieci

3
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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_WEARQOUT

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

Rozdzial 4

33



Rozdzial 4 Politechnika Wroclawska ‘%

Pojemnoscé Predkosé¢
Model Strony | Bloku Odczytu Zapisu Kasowania
KQSFS;H(;SO%I{?OD 2KB | 64KB | 58 MB/s | 8 MB/s | 1MB/s
MT29F?1£1(§]E)%ZB AAA 8KB | 1MB | 234 MB/s | 22 MB/s | 5 MB/s
MT29F32G08%11§E)1131BL83A3WCI 4KB | 512KB | 81 MB/s | 4,5 MB/s | 1,1 MB/s

Tabela 4.3: Wybrane modele pamieci flash

Pojemnosé Predkosé¢ losowego Predko$é sekwencyjnego
Model Interfejs | Strony | Bloku Odczytu Zapisu Odczytu Zapisu
Sagl:(‘)mg SATA | 8KB | 512 KB | 390 MB/s | 182 MB/s | 585 MB/s | 535 MB/s
T\?)Sg;é)g SATA | 4KB | 256 KB | 379 MB/s | 267 MB/s | 568 MB/s | 525 MB/s
Intel
DCP4511 NVMe | 4KB | 256 KB | 1,2 GB/s | 240 MB/s | 2GB /s 1.47 GB/s

Tabela 4.4: Wybrane modele dyskéw SSD

flash wraz z algorytmami FTL: blokowym i stronicowym, wbudowanymi w kontroler tej
pamieci. Algorytm FTL mozna wybra¢ z puli dostepnych algorytmoéow lub go wylgczyé,
aby zobaczy¢ wplyw jego dzialania na efektywnos¢ indeksow 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 pomoca algorytmu MRU, dzieki czemu
sam przetacza kontroler pamieci flash w tryb sekwencyjny lub punktowy. Poniewaz zalezy
nam na deterministycznym srodowisku 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, dzieki czemu kazdy eksperyment moze zostaé¢ przeprowadzony
od tego samego punktu startowego. Tabela 4.4 przedstawia charakterystyke wybranych
dyskow SSD. Dwa dyski: Samsung 840 i Toshiba VX500 posiadajg 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 [136]. Poniewaz PCM to pamie¢ bajtowo adresowalna,
czesto uzywana jako pamieé¢ gtowna, zastosowano te same mechanizmy co w przypadku
pamieci RAM. Pamie¢ podzielona jest na banki, ktérych jest domyslnie 8. Operacje za-
pisu jak i odczytu sa wyréwnane do linii pamieci podrecznej procesora, ktora najczesciej
ma wielkos¢ 64 B. Oznacza to, ze zapis 1 B, 8 , jak i 64 B zajmuje tyle samo czasu. Do
rozktadu zuzycia pamieci oraz jej wirtualizacji zastosowano podstawowy algorytm PTL
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Model Pojemnos¢ strony | Szybkos¢ odczytu | Szybko$é zapisu
Testowy Model PCM 64 B 6,4 GB/s 1,6 GB/s

Tabela 4.5: Parametry testowego modelu pamieci PCM [167]

opracowany w [164]. Dziata on podobnie jak stronicowy algorytm FTL, dzielac pamie¢ na
strony o wielko$ci od 2 KB do 4 KB. Wielkos¢ strony domy$lnie jest ustawiona na rozmiar
strony RAM, czyli 4 KB. Poniewaz pamigé¢ zmiennofazowa charakteryzuje si¢ asymetria
pomiedzy czasem zapisu i odczytu, kontroler tej pamieci ma wbudowany mechanizm wy-
krywania faktycznych zmian i nadpisywania tylko tych bajtow, ktére réznig sie od danych
w kolejce do zapisu. Tabela 4.5 przedstawia parametry pamieci PCM, wzorowane na [167],
gdzie sprawdzano szybkos¢ zapisu i odczytu pierwszej edycji pamieci Intel Optane DC w
roznych trybach pracy.

Kazdy z dyskéw posiada takze interfejs z ptyta gtéwna (w naszym przypadku z sys-
temem plikéw), ktéry ze wzgledu na prostote rozwiazania zostal zaimplementowany jako
sekwencyjny. Oznacza to, ze symulator nie wspiera réwnolegtych 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 systemoéw operacyjnych.
Algorytm ten mozna w kazdej chwili wlaczy¢. Domyslnie jest on wytaczony, poniewaz
wiekszos¢ silnikéw baz danych z niego nie korzysta.

4.2 Zestawy kwerend

Testowe zestawy kwerend wraz ze schematami relacyjnych baz danych TPC-C [13]
oraz TPC-H [14] zostaly wprowadzone, aby przetestowaé algorytmy indeksowania w wa-
runkach zblizonych do rzeczywistych. W [168] poréwnano i scharakteryzowano oba ze-
stawy kwerend. TPC-C jest klasycznym zestawem, dziatajacym na tabelach sklepowych.
Znajdziemy tam, m.in., tabele klientow, zamdwien i liste towaréw na magazynie. Schemat
relacji, zaproponowang liczbe relacji i liczbe rekordow dla kazdej tabeli pokazuje rysunek
4.2. Zestaw ten mocno obciaza dysk [169] za pomoca losowych wyszukiwan po kluczu
oraz wyszukiwan skanujgcych caly tabele. TPC-H jest podobny do TPC-C, lecz skupia
sie gltownie na wielowatkowych dostepach do bazy oraz na sprawdzaniu wydajnosci al-
gorytmoéw 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 gtéwny 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 zna-
lezienia wartosci kolumny, ktora kluczem nie jest, oraz aktualizacja wartosci rekordu jak i
klucza rekordu. Taka redukcja nie wptywa znaczaco na rzetelnosc testéw, poniewaz celem
eksperymentéw jest zmierzenie efektywnosci obshugi podstawowych operacji, podanych
wczesniej, na réznych tabelach oraz modelach pamieci, a nie efektywnosci silnika bazy
danych w potaczeniu z indeksem. Zatem operacje laczenia tabel w zapytaniu poprzez
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polecenia join, where itd. mozna pominac.

Sklep 10 Dzielnica
(W) ! (W *10)
Historia
100tys (W * 30tys)+ 1+ 3tys
Magazyn
*
(W * 100tys) Nowe
zamoOwienie
(W * otys)+
0-1 1+

Zamowienie
(W * 30tys)+

Linia zamowien
(W * 300tys)+

Przedmiot

5-15
(100tys)

Rysunek 4.2: Schemat bazy danych TPC-C

Tabela 4.6 przedstawia schemat bazy danych TPC-C, zawierajaca liczbe kolumn skta-
dajacych si¢ na rekord oraz rozmiar rekordu, czyli sume rozmiaréw wszystkich kolumn.
Rozmiar rekordu jest istotny podczas testowania struktur danych, ktore opieraja sie na
zapisie calymi wierszami. Analogicznie, liczba kolumn jest gtéwnym czynnikiem wplywa-
jacym na wydajno$¢ indekséw kolumnowych. Ze wzgledu na te dwa czynniki, do ekspe-
rymentéw zostaly wybrane trzy tabele o réznej charakterystyce. Tabela Sklep (4.8) jest
uznawana za podstawowa tabele testowa. Jej liczba kolumn, wynoszaca 9, jest mediang
pod wzgledem liczby kolumn, a rozmiar rekordu, 113 B, jest bliski zar6wno éredniej (177
B), jak i medianie (90 B) rozmiaréw wszystkich kolumn. W zwiazku z tym, tabele Sklep
mozna uzna¢ za reprezentatywna dla bazy TPC-C. Kolejne wybrane tabele to Nowe za-
mowienie (4.9), ktéra jest najmniejsza tabela (20 B) w bazie danych, oraz tabela Klient
(4.7), najwieksza tabela w bazie TPC-C (719 B).

Tabela Liczba kolumn | Rozmiar rekordu
Sklep 9 113B
Magazyn 17 322B
Przedmiot 5 90B
Dzielnica 11 125B
Klient 21 719B
Historia 8 76B
Nowe zamodwienie 3 20B
Zamowienie 8 47B
Linia zamoéwien 10 86B

Tabela 4.6: Baza danych TPC-C
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4.2.1 Podstawowy zestaw kwerend

Operacje na indeksach dzielimy na dwie kategorie: punktowe oraz zakresowe. Opera-
cje punktowe dotycza pojedynczych danych i obejmuja wstawianie pojedynczego rekordu,
usuwanie jednego rekordu oraz wyszukiwanie punktowe (ang. point search). Operacje za-
kresowe dzialaja na calym zakresie danych i obejmuja komendy wstawiania wielu re-
kordow (ang. bulkload) oraz wyszukiwanie w zakresie kluczy (ang. range search). Indeks
powinien wspiera¢ wszystkie te operacje niezaleznie od sposobu przechowywania danych
(wierszowo lub kolumnowo). Operacje punktowe sa typowo wykorzystywane w aplikacjach
dostepnych dla szerokiego grona uzytkownikoéw. Przyktadem moze by¢ strona internetowa
sklepu, gdzie za kazdym razem, gdy klient chce kupi¢ produkt, system musi sprawdzié¢
dostepnos¢ konkretnego produktu poprzez operacje wyszukiwania punktowego. Wtasciciel
sklepu, dodajac lub usuwajac pojedyncze produkty, réwniez korzysta z operacji punkto-
wych. Zatem operacje punktowe sg istotne w zestawie testowych kwerend, poniewaz ich
wydajnos¢ wplywa na do$wiadczenia uzytkownikow wielu aplikacji.

Podczas tworzenia zestawu testowego konieczne jest rowniez uwzglednienie réznych
sposobéw uzycia bazy danych. Niektérzy uzytkownicy beda czesciej wpisywaé i usuwaé
dane, inni beda przewaznie odczytywaé¢ dane i na nich pracowaé, a jeszcze inni beda
dazy¢ do zbalansowania liczby zapisow i odczytow. Z tego powodu powstaly trzy rézne
podstawowe zestawy kwerend: Z P, apis; £ Podeayt 1 Z Phatans- W kazdym z zestawdw operacje
sg podzielone na X serii, gdzie liczba serii jest ustalana przez uzytkownika. Domy$lnie jest
ich 10. W kazdej serii najpierw wykonywane sa operacje dodawania rekordéw, nastepnie
wyszukiwania po kluczu, a na koncu operacje usuwania rekordéw. Proporcja zapisu do
bazy zostala podzielona na wstawiania i usuwania w relacji 3:1.

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

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

3. ZPaans - 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 sie dobrze zaréwno na gotowych tabelach,
jak i na tabelach pustych, nie zawierajacych zadnych rekordéw. Operacje wyszukiwania
pojedynczego rekordu jak i wstawiania jednego rekordu maja dla wiekszosci indekséw
te samg ztozonos¢ obliczeniowa. Ich czas wykonania rézni sie gtéwnie w zaleznosci od
charakterystyki pamieci, na ktérej testowana jest baza danych. Przyktadowo, na pamieci
flash dodawanie rekordu bedzie znacznie wolniejsze niz wyszukiwanie, poniewaz zapis
wymaga kosztownej operacji usuwania catego bloku.

4.2.2 Rozszerzony zestaw kwerend

Zestaw rozszerzony zostal oparty na kwerendach z TPC-C. Celem tego zestawu jest
symulacja hurtowni danych, gdzie operacje sg buforowane i wykonywane na wielu rekor-
dach jednocze$nie. W odréznieniu od zestawu podstawowego, tutaj stosuje sie wstawianie
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Nazwa kolumny Rozmiar kolumny Nazwa kolumny | Rozmiar kolummny
C_ID 4B WD 3B
CDID 1B W NAME 10 B
CWID 8B W_STREET_I 20 B
C_FIRST 16 3 W_STREET.2 20 B
C_MIDDLE 2B W CITY 50 B
C_LAST 16 B W STATE oBE]
C_STREET_1 20 B W 7P B
C_STREET 2 20 B W TAX 3B
C.CITY 20 B
C_STATE 2B WD 168
C_ZIP 9B Tabela 4.8: Sklep TPC-C
C_PHONE 16 B
C_SINCE 16 B
C_CREDIT 2B
C_CREDIT_LIM 16 B
C_DISCOUNT 8 B
C_BALANCE 16 B
C_.YTD_PAYMENT 16 B Nazwa kolumny | Rozmiar kolumny
C_PAYMENT_CNT 4 B NO_O_ID 8 B
C_DELIVERY_CNT 4 B NO_D_ID 4 B
C_DATA 500 B NO_W_ID 8 B
Tabela 4.7: Klient TPC-C Tabela 4.9: Nowe Zamowienie TPC-C

wielu danych jednoczesnie (ang. bulkload), o ile dana operacja jest wspierana przez indeks.
W przeciwnym wypadku, wstawianie realizowane jest klasycznie, jeden rekord po drugim.
Wyszukiwanie calego zakresu kluczy jest parametryzowane przez selektywnosé zapytania,
najczesciej uzywajac selektywnosci na poziomie od 1% do 5%. DomySlnie, ten parametr
ustawiony jest na 1%. Podobnie jak w zestawie podstawowym, rozszerzony zestaw po-
dzielony jest na serie, w ktorych najpierw realizowane jest dodawanie rekordéw, nastepnie
wyszukiwanie, a na koncu usuwanie rekordéw. Biorac pod uwage charakterystyke wielu
kwerend TPC-C oraz ich redukcje do podstawowych operacji na indeksach tylko na jedne;
tabeli, przygotowano cztery rézne zestawy kwerend:

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

2. ZRg - b serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 100 000 rekordéw, 5 wyszu-
kiwan o podanej selektywnosci (domyg$lnie 1%) oraz usuwanie 100 000 rekordéw,

3. ZR¢ - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 10000000 rekordéw, 20
wyszukiwan o podanej selektywnosci (domyslnie 1%) oraz usuwanie 1000 000 rekor-
dow,

4. ZRp - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 1000 000 rekordow, 10 wy-
szukiwan o podanej selektywnosci (domys$lnie 1%) oraz usuwanie 10 000 rekordéw.

Rozszerzony zestaw kwerend okazuje si¢ by¢ znacznie bardziej efektywny w przy-
padku tabel zawierajacych juz jakie$ rekordy. Czas potrzebny na wyszukiwanie danych
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jest proporcjonalny do wielkoSci bazy, co jest zalezne od selektywnosci zapytan. W od-
roznieniu od zestawu podstawowego, na pustej bazie danych, zestaw rozszerzony moze
wykazaé si¢ lepszym czasem dziatania, poniewaz wyszukiwania bedg mniej czasochtonne.
Rekomendowana wielko$¢ bazy danych do testéow to 10 milionéw rekorddéw.

4.3 Testowanie indeks6w czesciowych

Ciezko jest porownac ze soba algorytmy tworzace indeksy czeSciowe takie jak Indeks
Cracking [58] czy tez Adaptive Merging [15]. Sumaryczny czas moze nie wystarczy¢, aby
w pelni dostrzec réznice i charakterystyke algorytmoéw. 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 $redni 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 wiecej czasu niz prosty skan calej tabeli. Indeks zawiera na tyle mato
elementow, ze prawdopodobienstwo jego uzycia jest niewielkie. Dlatego musimy wy-
kona¢ drogie skanowanie oraz doda¢ kilka operacji potrzebnych na powigkszenie in-
deksu. Podsumowujac, pierwsza faza trwa dopdki czas obstugi kwerendy jest wiekszy
niz czas wykonania zwyktego, prostego skanu tabeli.

2. Pielegnacja (ang. nursing) - Druga faza zaczyna sie, gdy czas obstugi kwerendy
jest mniejszy niz czas potrzebny na prosty skan, ale nadal wigkszy niz w przypadku
uzycia pelnego indeksowania. W tej fazie zaczynamy korzystaé z posortowanych par-
tii danych, jednoczes$nie obnizajac koszty dodatkowych operacji, poniewaz dodajemy
coraz mniej danych do indeksu.

3. Wzrastanie (ang. growing) - Trzecia faza rozpoczyna si¢, gdy natrafiamy na za-
pytanie, ktére mozemy obstuzy¢ w minimalnym czasie, czyli takim samym jak przy
uzyciu petnego indeksu. W tym okresie indeks jest na tyle duzy, ze prawdopodo-
bienstwo jego przydatnosci jest wysokie. W prawie kazdej kwerendzie czeSciowo z
niego korzystamy, jednak poza pojedynczymi przypadkami nie jesteSmy w stanie
doréwnaé¢ wyszukiwaniu w posortowanym zbiorze danych.

4. Zbiory (ang. harvesting) - Ostatnia faza zbioréw zaczyna sie, gdy indeks jest w
pehi stworzony, a zatem nie mamy juz czasowych narzutéw na jego tworzenie. Czas
na obstuge zapytania jest taki sam jak przy uzyciu petnego indeksu.

W [171] ustalono, ze powyzsza analiza powinna by¢ przeprowadzona na réznych wzorcach
zapytan. Zazwyczaj uzywa sie wzorca losowego. Minimalny klucz zapytania losowany jest z
rozktadu jednostajnego, a maksymalny klucz zapytania zalezy od selektywnosci i jest usta-
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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

lany tak, aby podczas kwerendy odpowiednia liczba danych zostata wezytana i zwrdécona
przez silnik baz danych. Zwykle selektywnos¢ ustawia sie na 1%-5%. W tym wzorcu praw-
dopodobienstwo przydatnosci indeksu zalezy od liczby danych juz posortowanych. Drugi
wzorzec, sekwencyjny, symuluje sytuacje, w ktérych poprzedni wynik zapytania wptywa
na kolejny, np. raporty miesieczne i korekty tych raportéw. Implementujac wzorzec se-
kwencyjny, wybieramy minimalny klucz z tabeli wybranej do indeksowania. Nastepnie
minimalny klucz zadany przez nastepne kwerendy jest przesuwany o potowe liczby da-
nych weczytanych w poprzedniej kwerendzie, zaleznie od selektywnosci, tak samo jak w
przypadku wzorca losowego. Zatem w pierwszym zapytaniu wezytamy tylko dane z czesci
nieposortowanej, a w kazdej kolejnej potowe danych z nieposortowanego sektora tabeli
i potowe z indeksu. Oczywiscie, gdy indeks bedzie gotowy, bedziemy czytali juz tylko z
w petni stworzonego indeksu. Trzecim wzorcem jest wzorzec nowych kluczy, gdzie kazda
kwerenda prosi o dane spoza indeksu. Zaczniemy go wykorzystywa¢ dopiero gdy zostanie
w pelni stworzony, co teoretycznie jest najgorszym przypadkiem dla algorytméw czescio-
wego indeksowania, poniewaz nie korzystamy z indeksu podczas jego tworzenia. Dobra
praktyka jest przeprowadzenie testéow dla wszystkich wymienionych wzorcow, poniewaz
rozne zestawy kwerend testuja rézne aspekty algorytmu. Przyjeto sie jednak, ze domyslnie
uzywa si¢ wzorca losowego, ktory najlepiej symuluje uzycie bazy danych w systemie roz-
proszonym z wieloma uzytkownikami, gdzie kwerendy od réznych uzytkownikow trafiajace
do systemu w tym samym czasie wygladaja na losowe.
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Algorytmy indeksowania na pamieci
flash

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
gléwne cechy tej pamieci. Flash dzieli si¢ na dwa rodzaje: NOR i NAND. NOR charakte-
ryzuje sie¢ bardzo szybkim odczytem, dzieki potaczeniu rownolegltemu, ale ma wolny zapis
i jego pojemnos¢ jest bardzo ograniczona. Zwykle pojemno$é¢ kosci NOR nie przekracza
kilku MB i jest gléwnie wykorzystywany do zapisywania kodu oprogramowania na urza-
dzeniach wbudowanych. Dla przechowywania danych uzywa sie pamieci NAND, ktéra
charakteryzuje sie szybszym zapisem i wolniejszym odczytem, ale co wazniejsze, posiada
znacznie wigksza pojemnosé, siegajaca nawet kilkuset GB.

W tym rozdziale skupimy sie wylacznie na pamieci NAND. Pamietajmy, ze pamieé
flash to pamie¢ blokowa, podzielona jest na strony o wielkosci 2 KB - 8 KB i na bloki o
wielkosci 64 KB - 512 KB. Strona jest minimalng jednostka odczytu i zapisu, co ozna-
cza, ze nawet jesli chcemy wykonaé operacje wejécia/wyjécia na 100 bajtach, musimy ja
wykona¢ na catej stronie. Dodatkowo, pamieé¢ flash posiada pewne ograniczenia zmiany
warto$ci bitu. Ze wzgledu na architekture pamieci nie mozna zmieni¢ wartosci bitu z
”0”na ”1”. Aby nadpisa¢ strone, musimy najpierw wykonaé¢ kosztowna operacje kasowa-
nia danych (ang. erase), zmieniajaca warto$¢ calego bloku na ciag samych ”1”. Dopiero po
operacji kasowania mozemy wpisa¢ zadang wartos¢, poprzez zmiane ”1”na ”0”. Proces ten
powoduje ogromna asymetrie pomiedzy szybkoscia zapisu i odezytu danych [81]. Nalezy
takze pamietac¢, ze kazda komorka pamieci posiada skonczony cykl zycia zapisu. Kazda
operacja zapisu jak i kasowania zmniejsza zywotnos$¢ pamieci. Zatem algorytm pracujacy
na tej pamieci powinien nie tylko minimalizowaé liczbe zapiséw, aby skroci¢ czas wyko-
nywania si¢ operacji, ale takze powinien minimalizowac liczbe operacji kasowania, aby
maksymalnie wydluzy¢ okres zycia pamieci flash.

5.1 Wykorzystywanie pamieci flash w urzadzeniach
wbudowanych

Obecnie komputery osobiste, serwery jak i hurtownie danych korzystaja gltéownie z
dyskow SSD, ktére zbudowane sa z kosci flash NAND. Dyski te, oprocz samych kosci,
zawieraja szereg dodatkowych elementow oraz specjalne oprogramowanie zwigkszajace
wydajnos¢ dysku. W urzadzeniach wbudowanych, ktore z reguly sa znacznie mniejsze
od komputeréw osobistych, brak jest przestrzeni na pelmowymiarowe dyski SSD. Dla-
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tego w urzadzeniach typu loT (ang. Internet of Things), takich jak telefony komorkowe,
inteligentne zegarki, pralki czy nawet systemy pomiarowe do roweréw, wykorzystuje sie
pojedyncze kosci flash NAND do przechowywania danych, a kosci flash NOR do zapisu
oprogramowania.

Urzadzenia wbhudowane dysponujg ograniczonymi zasobami obliczeniowymi, dedyko-
wanymi gléwnie do realizacji podstawowych funkcji urzadzenia. Oznacza to brak wolnych
mocy obliczeniowych na dziatanie relacyjnej bazy danych w tle. Zamiast skomplikowanych
struktur z kilkoma tabelami i relacjami migedzy nimi, dane sa zazwyczaj przechowywane w
prostszych strukturach danych, takich jak drzewo B+ [21] lub drzewo LSM [172]. Drzewo
LSM jest rzadziej stosowane ze wzgledu na jego znaczne zapotrzebowanie na pamie¢ RAM
do przechowywania mapowania struktury wewnetrznej SSTableMap. Operacje na tych
strukturach danych nie sg realizowane za pomoca jezyka SQL, jak w przypadku relacyj-
nych baz danych wyposazonych w silnik baz danych i interpreter polecen. Zamiast tego,
struktura danych oferuje uzytkownikowi proste API, zwykle obejmujace podstawowe po-
lecenia, takie jak dodanie nowego elementu, wyszukanie elementu po kluczu i usuniecie
elementu. Korzystajac z tego API, aplikacja dziatajaca na urzadzeniu moze zarzadzaé
wszystkimi niezbednymi danymi. Jesli taka architektura nie wystarcza do zbudowania
aplikacji, czestym rozwiazaniem jest skorzystanie z zewnetrznego serwera, czyli wydajnego
komputera z szybkimi dyskami SSD. Ten serwer, korzystajac z prostego API dostepnego
na kazdym z urzadzen, odbiera dane i wstawia je do relacyjnej bazy danych. Umozliwia to
uzytkownikowi koncowemu prace na zgromadzonych danych za pomoca jezyka SQL, po-
niewaz zapytania sg przetwarzane na serwerze, interpretowane i wykonywane na wczesniej
zgromadzonych danych zapisanych jako relacyjna baza. Sama struktura danych, takich
jak np. drzewo B+, nie jest wystarczajaca do efektywnego przechowywania danych na pa-
mieci flash. Jak wspomniano w rozdziale 3, bez wirtualizacji pamieci kos¢ flash mogtaby
szybko straci¢ zywotnos¢. Dlatego, niezaleznie od tego, czy urzadzenie posiada system
operacyjny, np. Linux, czy tez nie, implementuje sie system wirtualizacji blokéw [91] lub
stron pamieci flash [92] w celu wydtuzenia zywotnosci kosci NAND. Do najpopularniej-
szych systeméw wirtualizacji pamieci naleza algorytm FTL [90], BFTL [173] oraz UBI
[174].

5.2 Flash Aware Tree

W [1] zaproponowali$my innowacyjna strukture danych do przechowywania rekordow
na pamieci flash typu NAND, nazwang FA-Tree. Kluczowa cecha tej nowej struktury jest
jej zdolnos¢ do funkcjonowania w trybie relacyjnych baz danych jako indeks zgrupowany,
co oznacza, ze dziata ona jako struktura danych przechowujaca dowolne rekordy i oferuje
proste API. Ponadto, FA-Tree stosuje wlasna metode wirtualizacji pamigci jako naturalny
efekt swojej dziatalnosci, co umozliwia uruchomienie indeksu bez konieczno$ci korzystania
z zewnetrznego systemu wirtualizacji, takiego jak FTL.

Charakterystyczna cecha FA-Tree jest szybkie wyszukiwanie, wynikajace z drzewia-
stego utozenia danych, wymagajace O (logn) odczytéw z pamieci flash. W odrdznieniu
od popularnego drzewa B+, zaproponowany indeks minimalizuje liczbe zapisow poprzez
leniwg reorganizacje danych. Eksperymenty przeprowadzone z uzyciem platformy testo-
wej SIPS, opisanej szczegétowo w rozdziale 4, wykazaty, ze nowa struktura FA-Tree ma
trzydziestokrotng przewage nad tradycyjnym drzewem B+ oraz okoto 35% przewage nad
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drzewem LSM.

5.2.1 Struktura FA-Tree

Nasza nowa struktura FA-Tree sktada sie z kilku pozioméw. Na samym szczycie, na
poziomie 0 (Lg), znajduje sie bardzo mate drzewo B+, ktére ze wzgledu na niewielki roz-
miar tatwo miedci sie w pamieci RAM nawet urzadzen wbudowanych. Ten poziom stuzy
do buforowania danych przed ich przestaniem do kolejnych pozioméw (L;, i > 0), zapisa-
nych na kosci flash. W celu utworzenia struktury drzewa, liscie w drzewie B+ zawieraja
wskazniki do Ly, czyli pierwszego poziomu zapisanego na pamieci nieulotnej, a kazdy ko-
lejny poziom zawiera zbiér wskaznikow do odpowiednich stron pamieci poziomu nizszego.
Taka struktura umozliwia tatwe przeszukiwanie drzewa od géry do dotu w celu odnale-
zienia rekordu o okreslonym kluczu.Kazdy z pozioméw posiada okreslona maksymalng
pojemno$¢, wyrazong w liczbie blokéw kosci flash, dzieki czemu struktura nie traci czasu
na usuwanie czesciowo zapisanych blokéw. Kazda operacja alokacji pamieci realizowana
jest poprzez alokacje catego bloku, przy czym réwnoczesnie odbywa sie mapowanie ana-
logiczne do algorytmu FTL. Mapowanie to jest niezalezne od systeméw takich jak FTL
czy UBI, co oznacza, ze nasza struktura moze wspoélpracowa¢ z nimi jako dodatkowa
warstwa oprogramowania i zapobiega¢ przedwczesnemu zuzyciu blokéw kosci NAND. W
celu zminimalizowania kosztéw reorganizacji struktury, podobnie jak w przypadku drzew
B+ czy LSM, wprowadziliSmy wspétczynnik K. Kazdy kolejny poziom zawiera K razy
wiecej blokéw (|L;y1]| = |Li| - K). Eksperymenty pokazaly, ze wspétczynnik K powinien
by¢ odpowiednio dostosowany do rodzaju kwerend. Im wieksze K, tym drzewo jest nizsze,
a zatem koszt wyszukiwania jest mniejszy, lecz koszt reorganizacji wzrasta. Dlatego war-
tos¢ K powinna by¢ dopasowana do specyfiki kwerend lub ustalona na neutralny poziom.
7, przeprowadzonych testow wynika, ze neutralne warto$ci K mieszczg sie w przedziale
< 4;10 >.

W naszej nowej strukturze wyrdzniamy cztery rodzaje danych:

1. Normalna dana (ang. normal entry) - to zwykly rekord zawierajacy klucz, po
ktorym rekord jest wyszukiwany i wstawiany, oraz dowolne dane, ktore uzytkownik
chciat 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 wymagatoby reorganizacji drzewa, wstawiamy
nowy rekord oznaczony jako dj., z takim samym kluczem, jak rekord do usuniecia.
Gdy takie rekordy spotkaja sie podczas migracji pozioméw w dét, sg usuwane ze
struktury. Operacja ta jest doktadniej opisana w kolejnych sekcjach tego rozdziatu.

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

4. Wewnetrzny wskaznik (ang. internal fence) - podobnie jak zewnetrzny wskaz-
nik, zawiera dwie wartosci: identyfikator strony, na ktora wskazuje (PID), oraz
klucz. Jednak tym razem klucz nie odnosi sie do strony, na ktorag wskazuje, lecz
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jest najmniejszym kluczem na poziomie, na ktérym znajduje si¢ wewnetrzny wskaz-
nik. Kazda strona po reorganizacji poziomoéw musi na pierwszym miejscu posia-
da¢ wskaznik. Jesli strona nie zawiera zewnetrznego wskaznika, tworzony jest we-
wnetrzny wskaznik wskazujacy na te sama strone, co poprzedni wskaznik danego
poziomu.

e el el ]y Lo fe]n]e]

Strona Pamigci flash i i Strona Pamigci flash

Rekord do
usunigcia

Zewnetrzny

’ Zwykly Rekord wskaznik

Rysunek 5.1: Przyktadowa struktura FA-Tree

N
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usuniecia

Zewnetrzny

‘ Zwykly Rekord wskaznik

Rysunek 5.2: FA-Tree, zaraz po scalaniu poziomoéw Lg i Ly

Rysunek 5.1 obrazuje przykladowy uktad struktury FA-Tree. Na samym szczycie
znajduje sie mate drzewo B+, ktore ma maksymalnie rozmiar jednego bloku. W tym przy-
ktadzie jeden blok sktada si¢ z dwdch stron, a kazda strona moze pomiesci¢ maksymalnie
cztery rekordy. Poziom Lg, przechowywany w RAM, zawiera dwa wskazniki do poziomu
nizej, rekord do usuniecia z kluczem 4 oraz zwykty rekord z kluczem o wartosci 16. Po-
niewaz na poziomach Ly oraz L; pierwszym elementem strony jest zawsze zewnetrzny
wskaznik, struktura nie zawiera zadnego wewnetrznego wskaznika. Jak widaé, taka orga-
nizacja struktury umozliwia bardzo szybki odczyt rekordu o podanym kluczu. Zatézmy, ze
chcemy znalez¢ rekord z kluczem 20. Rozpoczynajac od poziomu L, szukamy wskaznika
(niezaleznie od tego, czy jest to wskaznik wewnetrzny czy zewnetrzny) o wartosci najbliz-
szej, lecz nie wigkszej niz szukany klucz. Skoro szukamy wartosci 20, wskaznikiem tym
na poziomie Ly bedzie 14. Nastepnie odczytujemy druga strone poziomu Lq, otrzymujac
dwa wskazniki: 14 i 26. Ponownie wybieramy 14, co prowadzi nas do strony zawierajacej
dane 14, 20, 21, 23. Teraz wystarczy juz tylko odczytac rekord z kluczem 20 i zwréci¢ go
uzytkownikowi jako wynik zapytania.
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Rysunek 5.2 ilustruje uktad struktury FA-Tree bezposrednio po potaczeniu pozioméw
Lo i Ly, omawianych w przyktadzie na rysunku 5.1. Wczesniej, na poziomie L znajdowat
si¢ rekord oznaczony do usunigcia o wartosci 4, ktéry czekal na usuniecie odpowiadaja-
cego mu rzeczywistego rekordu na poziomie L;. W trakcie scalenia tych dwoch pozioméw
zignorowalismy oba te rekordy i nie zapisalismy ich do nowych pozioméw. Jako ze poziom
Ly pozostal niezmieniony, wszystkie zewnetrzne wskazniki ze starego poziomu L; zacho-
wano bez zmian. Nalezy zauwazy¢, ze rekord z kluczem 16, pierwotnie znajdujacy sie na
poziomie Lg, zostal przeniesiony do L;. Gdybysmy go bezposérednio przekopiowali, statby
sie on pierwszym elementem na drugiej stronie nowego poziomu L;. Aby umozliwi¢ dalsze
prawidtowe wyszukiwanie w strukturze, dodalismy wewnetrzny wskaznik do ostatniego
wskaznika na poziomie Lq, czyli wskaznika 14, ktéry wskazuje na te sama strone. War-
tos¢ tego wewnetrznego wskaznika jest rowna wartosci pierwszego normalnego rekordu na
tej stronie, czyli 16.

5.2.2 Procedury indeksu FA-Tree

Wstawianie

Aby doda¢ nowy rekord do drzewa FA-Tree, poczatkowo rekord jest wstawiany do nie-
wielkiego drzewa B+ znajdujacego sie w pamieci RAM. Pozwala to uniknaé¢ kosztownych
operacji zapisu na pamieci flash przy kazdym dodawaniu rekordu, buforujgc tym samym
wszystkie dane w szybkiej pamieci RAM. Gdy drzewo B+ osigga swojg maksymalng po-
jemnos¢, jego zawartos¢ jest przesytana do pamieci flash, co wigze sie z konieczno$cia
reorganizacji poziomow Lg i L;. Kazdy poziom ma okreslona maksymalng pojemnos¢, co
oznacza, ze reorganizacja poziomow Lg i L, moze spowodowaé przepetnienie poziomu L.
W takiej sytuacji poziomy L; i Ly s scalane, a proces jest powtarzany rekurencyjnie dla
kolejnych pozioméw, az do momentu, gdy poziom, ktory ma otrzymacé dane, dysponuje
wolng przestrzenia.

Wyszukiwanie

Struktura FA-Tree umozliwia wyszukiwanie punktowe okreslonego klucza oraz wyszu-
kiwanie rekordéw w okreslonym zakresie kluczy. W przypadku wyszukiwania punktowego,
przechodzimy przez drzewo od géry do dotu, az do odnalezienia poszukiwanego rekordu.
Dzigki temu, ze kazda strona na danym poziomie zawiera przynajmniej jeden wskaznik
do strony poziomu nizszego, mozemy przeszukiwaé¢ drzewo, wezytujac tylko jedna strone
z kazdego poziomu. Kierujemy sie do strony o najwigkszym kluczu sposréd tych, ktore sg
mniejsze lub réwne poszukiwanemu kluczowi, pamietajac, by pomija¢ rekordy oznaczone
jako Usunieta dana. Poniewaz nowy rekord oznaczony do usuniecia jest zawsze dodawany
na poziomie wyzszym niz oryginalny rekord, w przypadku napotkania Usunietej danej o
poszukiwanym kluczu, mozemy zakonczy¢ wyszukiwanie i poinformowaé¢ uzytkownika, ze
rekord o danym kluczu zostal usuniety.

Wyszukiwanie zakresowe przeprowadzane jest w bardzo podobny sposéb. Jako klucz
wiodacy uzywamy minimalnego klucza z zakresu. To wtasnie na jego podstawie przecho-
dzimy przez drzewo. Dodatkowo, na kazdym poziomie wezytujemy rekordy znajdujace
sie na prawo od odwiedzonego rekordu, az do momentu, gdy napotkamy rekord z klu-
czem przekraczajacym maksymalny klucz zakresu. Postepowanie z danymi oznaczonymi
do usuniecia jest takie samo, jak przy wyszukiwaniu punktowym.
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Usuwanie

Usuwanie rekordu o okreslonym kluczu w strukturze FA-Tree nie odbywa si¢ natych-
miast, jak to ma miejsce w przypadku drzew B+. Zamiast tego, wstawiamy nowy rekord
z kluczem, ktéry zamierzamy usunaé¢, oznaczajac go jako Usunieta dana. W trakcie re-
organizacji poziomoéw, gdy napotkamy na oba rekordy: oryginalny i rekord oznaczony do
usuniecia, usuwamy je oba. Operacja ta jest realizowana poprzez pominiecie tych rekordéw
podczas przenoszenia danych ze starych zbioréw do nowego zbioru.

Reorganizacja drzewa

Reorganizacja drzewa inicjowana jest, gdy ktory$ z poziomdéw nie dysponuje wol-
nym miejscem dla nowych elementow. W takiej sytuacji uruchamiany jest proces scalania
dwdéch pozioméw: aktualnego i bezposrednio znajdujacego sie ponizej. Jedli poziom nizej
nie istnieje, tworzony jest nowy z odpowiednio duza pojemnoscia, K razy wieksza niz
poprzedni poziom. Scalanie pozioméw L; z L;,q przebiega analogicznie do scalania po-
sortowanych list. Tworzymy nowy poziom L ; i za kazdym razem przenosimy do niego
rekordy, wybierajac mniejsze z dwbch scalanych pozioméw, kontynuujac proces az do pet-
nego scalenia obu pozioméw w jeden. Nastepnie, usuwane sa stare poziomy L; i L;,q,
tworzony jest nowy poziom wyzej L, do ktéorego dodajemy wskazniki na strony z nowo
utworzonego poziomu nizszego L ;. Podczas reorganizacji uwzgledniamy, ze jezeli na po-
ziomie L; znajduje sie rekord z takim samym kluczem, jak rekord na poziomie L;,q, ale
oznaczony jako rekord do usuniecia, to pomijamy oba rekordy, nie wtaczajac zadnego z
nich do nowego poziomu L;_ ;. Moze si¢ zdarzy¢, ze nowy poziom L}, réwniez nie bedzie
dysponowal wystarczajaca przestrzenia, by pomieéci¢ wszystkie dane. Wéwcezas proces
scalania jest powtarzany dla pozioméw L;,, i Lo, az do osiggniecia poziomu, ktéry jest
w stanie pomiesci¢ wszystkie rekordy.

5.2.3 Opis algorytmow
Algorytm scalania poziomow

Algorytm scalania poziomdéw, przedstawiony w 5.1, stanowi kluczowy element calej
struktury. Wprowadzenie leniwego usuwania i buforowania danych umozliwito minimali-
zacje liczby reorganizacji struktury oraz zapisow na kosci flash. Gdy dany poziom jest
pelny, wykonujemy scalanie z poziomem znajdujacym sie¢ ponizej. Linie 1-4 przygoto-
wuja strukture do algorytmu. Wazne jest, aby pamictaé, ze kazdy poziom sktada si¢ z
okreslonej liczby blokéw, a nie stron, co rézni sie od drzew B+ czy LSM. Dziegki temu,
podczas tworzenia poziomow, mozemy skorzysta¢ z wbudowanego systemu wirtualizacji
blokowej pamieci flash. Dodatkowo, usuwajac stare poziomy (linie 36-37), w pelni wyko-
rzystujemy operacje kasowania, poniewaz nie usuwamy zbednych stron, ktore nie nalezaty
do naszego poziomu i ktére wymagatyby przeniesienia w inne miejsce. Caly proces scala-
nia jest bardzo podobny do scalania posortowanych list, dlatego algorytm dziata dopodki
oba poziomy nie zostana opréznione (linie 8-35). Poniewaz nizszy poziom L,y; zostanie
usuniety i zastgpiony nowym poziomem L;, ;, wszystkie wskazniki na poziomie L; stang,
sie nieaktualne. Dlatego w linii 9 pomijamy wszystkie wskazniki, zarowno zewnetrzne,
jak i wewnetrzne. Poziom L;,5 pozostaje bez zmian (chyba ze rekurencyjnie wywolamy
algorytm z linii 35), wiec nie mozemy usuna¢ wskaznikéw zewnetrznych z poziomu L;, 1,
aby nie utraci¢ dostepu do poziomu L; 5. Wskazniki wewnetrzne na poziomie L;,; nie
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sg juz potrzebne, poniewaz zostaly stworzone tylko, aby spetni¢ warunek struktury mo-
wiacy, ze pierwszy rekord na stronie musi by¢ wskaznikiem. Zmiana uktadu poziomu L, 1,
ktory zostanie przepisany do L;, ,, spowoduje réwniez zmiane wskaznikow wewnetrznych.
Jak wspomniano wczesniej, usuwanie elementéw nie odbywa sie natychmiastowo. Zamiast
tego, wstawiamy rekord o tym samym kluczu, oznaczony jako rekord do usuniecia. Gdy
podczas scalania pozioméw (linie 12-13) napotkamy na pare takich rekordéw, usuwamy je,
pomijajac oba rekordy w algorytmie, co oznacza, ze zaden z nich nie zostanie wpisany do
nowego poziomu L;_ ;. Linie 15-22 s odpowiedzialne za wybér minimalnego klucza z obu
poziomdéw oraz przesuniecie wskaznika na kolejny rekord. W przypadku poziomu L;, 1,
musimy takze zapamietaé¢ ostatni wskaznik zewnetrzny. Bedzie on niezbedny do stworze-
nia nowego wskaznika wewnetrznego na poziomie L, (linie 29-32). Przed wstawieniem
nowego rekordu do poziomu L}, (linia 33), musimy upewnic si¢, czy nasza struktura jest
prawidtowa. W zwiazku z tym, jesli zamierzamy wstawi¢ rekord do nowej, pustej strony,
musimy najpierw dodaé¢ wskaznik do tej strony do poziomu L/, aby umozliwi¢ dostep do
poziomu L] ;.

5.2.4 Analiza kosztu wstawiania rekordu

W tej sekcji skupimy sie na analizie algorytmu wstawiania nowego rekordu do drzewa
FA oraz poréwnaniu go do zlozonosci obliczeniowej dodawania rekordu do drzewa B+. Nie
bedziemy analizowaé procesu wyszukiwania, poniewaz jest on realizowany w obu struktu-
rach w podobny sposob, wynikajacy z ich architektury. W kazdym z drzew odczyt jednej
strony na poziomie jest wystarczajacy, co sprawia, ze koszt wyszukiwania w obu przy-
padkach ma charakter logarytmiczny. Tabela 5.1 przedstawia asymptotyczna ztozonosé
operacji wyszukiwania i wstawiania dla struktur drzewa FA i drzewa B+. Jak mozna
zauwazy¢, wszystkie operacje maja ztozono$¢ logarytmiczna.

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 - wspdlczynnik pojemnosci 2 poziomow (K = ‘Luif_lll),

Peap = {%izﬂ - liczba rekordow moZliwych do zapisania na stronie

size

Dowdd. Zanim przejdziemy do peilnej analizy ztozonosci obliczeniowej wstawiania re-
kordéw do struktur FA-Tree, ustalmy pewne oznaczenia

e n - liczba wstawianych danych (rekordéw)
e R - rozmiar rekordu wyrazony w bajtach
o Py, - rozmiar strony wyrazony w bajtach

e Pp= [%W - liczba rekordéw mozliwych do zapisania na stronie

size

. L{ - liczba danych na poziomie ¢ zaraz po skonczeniu scalania j
o Weost - koszt zapisu pojedynczej strony

o Rt - koszt odczytu pojedynczej strony
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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 FApeignt - liczba pozioméw drzewa FA

|Li+1\)
|Li

o K - wspdélezynnik pojemnosci 2 pozioméw (K =
e m; - liczba wywotan algorytmu scalania po n danych dla poziomu ¢

o NP _ sumaryczna liczba danych do zapisania podczas m; scalei dla poziomu i
o Nreed _ sumaryczna liczba danych do wezytania podcezas m; scalefi dla poziomu i

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

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

T
linternal;| =
Pcap

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

L.
lexternal;| = PHI'-‘

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

L | = |external;_| j>0
: |Li] .
L] = { 7>0
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.

NErite =3 (1Ll + L)

J=1

Wiemy, ze poziom L; ; zawiera tylko wskazniki zewnetrzne. Na podstawie ich liczby
mozemy oszacowac ile byto danych ponizej.
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Zatem mamy:
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|L!| = |external; 1| - Puyp

Niwrite = Z(|€l’t€’rnali_1| : Pcap + |LZ—1|)

=1
Niw”te == Z(|Lz_1| : Pcap + |LZ—1|)

j=1
Niwrite = Z((l + Pcap) . ’Lf—1|)

j=1
Niwrite = (1 + Pcap) ' Z ‘szl‘

j=1

(5.1)

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

m;

n=> (|Li_1| — |external_,|)
j=1

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

m; )
n=m;-|Li1| =Y |L_]

=1

o [ 1]
n=m;-|Li_1| — {
Z Pcap

j=1

ST = (my - |Lima| — n)
j=1

Laczac ze soba 5.1 z 5.2 dostajemy:

NPT = (14 Pugp) - (my - |Lia| — n)

(5.2)

(5.3)

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

Npeed = 3 (IS + 1L7)

Jj=1
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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 pozioméw utworzonych
po poprzednim scaleniu

Lyl = 1L+ L

Dzieki temu, mozemy tatwo wyrazié N za pomoca NPTite.

m;

Nt = 3 (1L | + 1))
j=1
Nerite = SYLIZY + |L7 + | 1)) (5.4)
j=1
Nyead = Nprite — 3L |
j=1
Niread — Niwv"ite _ n (55)
Pcap

Jak wida¢ odczytujemy mniej danych, poniewaz nie musimy odczytywac¢ nowych wskaz-
nikéw zewnetrznych na poziomie L]_;.

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

< n
m,
v |L- ’ il L4
i—1 Pcap Pcap
P., n
m; < P

Popy — K —1 " |Li|

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

1 FAheight -1

tinsert = —

write read
Rgize - N Rgize - N

(7 +—F )
i=1 cost cost

(]

FApeight—1
Wcost + Rcost P - myg - |Li71|
tinsert < tLsize ( -

1
Wcost : Rcost i )

n

~
[y

FAheightfl
Wcost + Rcost

tinser < ———F——° Psize -
' Wcost : Rcost Z (Pcap —K-1

=1

~1) (5.6)

~
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Pojemnoscé Predkosé¢
Model Strony | Bloku Odczytu Zapisu Kasowania
KQSFS;H(;SO%I{?OD 2KB | 64KB | 58 MB/s | 8 MB/s | 1MB/s
MT29F?1£1(§]E)%ZB AAA 8KB | 1MB | 234 MB/s | 22 MB/s | 5 MB/s
MT29F32G08%11§E)1131BL83A3WCI 4KB | 512KB | 81 MB/s | 4,5 MB/s | 1,1 MB/s

Tabela 5.2: Wybrane modele pamieci flash

Wiemy, ze wysoko$¢ trzeba F'Apeigne jest logarytmiczna, uzalezniona od wspétezynnika K
oraz wielkosci drzewa B+ w RAM czyli poziomu L. Wynosi wigc ona:

log . n
0

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

L Wcost + Rcost K + ]— ) ] logK n
mert Wcost : Rcost Pcap - K -1 e |LO|
K
tinsert = 0| =——— -1 5.7
t ( Py — K og n) (5.7)

5.2.5 Eksperymenty

W tej czesci rozdziatu przedstawimy i przeanalizujemy eksperymenty wykonane za
pomoca symulatora SIPS, opisanego doktadnie w rozdziale 4. Do eksperymentéw wybrano
trzy kosci flash typu NAND o réznych charakterystykach. Tabela 5.2 zawiera szczegdtowe
parametry wybranych modeli. Kos¢ Samsung K9F1G0O8UOD wyrdznia sie niska pojemno-
Scig strony (2 KB) i bloku (64 KB) oraz stosunkowo mata predkoscig odezytu (58 MB/s).
Micron MT29F32G08CBEDBL83A3WCI1 charakteryzuje sie wigksza pojemno$cia strony
(4 KB) i bloku (512 KB), jednak predkosé¢ usuwania bloku jest poréwnywalna z koscia
Samsunga. Pomimo szybkiego odczytu (81 MB/s), ten model pamieci odznacza si¢ bar-
dzo wolnym zapisem, wynoszacym zaledwie 4,5 MB/s, co podkresla typowa dla kosci
flash asymetrie miedzy szybkosciami zapisu i odczytu. Wybrano réowniez kos¢ Micron
MT29F32G08ABAAA, ktora cechuje si¢ znakomitymi parametrami. Wysokie predkosci
odczytu i zapisu to nie jedyne atuty tego modelu. Pomimo duzego bloku o pojemnosci 1
MB, predkos$é kasowania jest pieciokrotnie wyzsza niz u pozostatych modeli z zestawie-
nia i wynosi 5 MB/s. Eksperymenty przeprowadzono na dwéch tabelach z popularnego
zestawu kwerend TPC-C [13], ktéry zostal szczegbélowo opisany w rozdziale 4.

Podstawowy zestaw kwerend

Podstawowy zestaw kwerend imituje proste wykorzystanie bazy danych, podobne do
zastosowan typowych struktur danych. Takie wzorce kwerend sa czesto uzywane przez
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Nazwa kolumny | Rozmiar kolumny
W_D 8B
W_NAME 10B
W_STREET_1 20 B
W_STREET 2 20 B
W_CITY 20 B
W_STATE 2B Nazwa kolumny | Rozmiar kolumny
W_ZIP 9B NO_OID 8B
W_TAX 8B NO_D_ID 4B
W_YTD 16 B NO_W_ID 8B
Tabela 5.3: Sklep TPC-C Tabela 5.4: Nowe Zamowienie TPC-C

uzytkownikéw urzadzen wbudowanych, gdzie indeks funkcjonuje jako pojedyncza instan-
cja struktury danych, oferujac prosty interfejs uzytkownika, bez obecnosci silnika bazy
danych. W zestawach rozroézniamy trzy typy operacji: wstawianie, wyszukiwanie i usu-
wanie, z kazdg operacja przeprowadzana na pojedynczym rekordzie. Tym samym, wy-
szukiwanie nie obejmuje selektywnosci jako parametru i jest to wyszukiwanie punktowe,
ktore dla podanego klucza zwraca rekord zapisany w indeksie lub informacje o bledzie,
gdy rekord nie zostanie znaleziony. Podstawowy zestaw kwerend zawiera trzy wzorce o
roznej charakterystyce:

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

2. Z Pydcayt - 15% operacji wstawiania pojedynczego rekordu, 80% operacji wyszukiwa-
nia pojedynczego rekordu za pomocy klucza, 5% operacji usuwania pojedynczego
rekordu,

3. Z Pyatans - 37.5% operacji wstawiania pojedynczego rekordu, 50% operacji wyszuki-
wania pojedynczego rekordu za pomocy klucza, 12.5% operacji usuwania pojedyn-
czego rekordu.

W serii eksperymentéw skoncentrowali$my sie na tabeli Sklep (5.3), ktéra charak-
teryzuje sie wielkoscia rekordu wynoszaca 113 B. Analizie poddalismy indeksy: drzewo
B+, drzewo LSM oraz nasza nowa propozycje - indeks FA. Przy czym warto zauwazy¢, ze
drzewo B+ jest najczesciej stosowanym indeksem. Struktura LSM, wymagajaca dodatko-
wej przestrzeni w pamieci RAM do przechowywania danych, rzadziej znajduje zastosowa-
nie w urzadzeniach wbudowanych. Indeks FA wykorzystywat bufor w pamieci RAM do
przechowywania danych poziomu Lg, ktorych wielkos¢ odpowiadata pojemnosci jednego
bloku flash. Analogicznie, indeks LSM rowniez korzystat z bufora tej samej wielkosci dla
tymczasowego przechowywania danych przed ich przestaniem do poziomu L;. Ponadto,
wykorzystano dodatkowy bufor o pojemnosci 1MB przeznaczony na SSTable Map. Kwe-
rendy w ramach zestawow zostaly przeprowadzone przy uzyciu 100 tys. operacji. Dla
zestawuZ P, pis wykonano 60 tys. operacji wstawiania, 20 tys. punktowych wyszukiwan
pojedynczego rekordu, a nastepnie 20 tys. operacji usuwania losowych rekordéw z tabeli.
Stan poczatkowy tabeli byt pusty.
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Rysunek 5.3: Czas wykonania 100 tys. operacji dla réznych parametréw drzewa FA
Flash: Samsung K9F1G08UOD
Tabela: Sklep (113 B)

Przed omoéwieniem poréwnania indeksu FA z indeksami B+ oraz LSM, skupimy sie
na wpltywie kluczowego parametru systemu FA, czyli parametru K. Ten wspotczynnik
okresla stosunek pojemnosci miedzy kolejnymi poziomami. Dla przyktadu, gdy K jest
rowny b, kazdy nastepny poziom ma 5 razy wieksza pojemno$é niz poprzedni. Konfigu-
racja systemu bezposrednio wplywa na szybkos¢ wykonywania operacji. Na podstawie
rysunku 5.4 mozna stwierdzi¢, ze im wyzsze K, tym wolniejsze sg operacje wstawiania,
lecz szybsze wyszukiwanie. Jest to spowodowane bezposrednim wptywem K na wysokos$é
drzewa. Wieksze K skutkuje nizszym drzewem, co oznacza mniej pozioméw do przeszu-
kania w celu znalezienia rekordu. W efekcie, mniejsze K prowadzi do wyzszego drzewa i
wolniejszego wyszukiwania. Podczas wstawiania obserwujemy sytuacje odwrotng; nizsze
drzewo oznacza mniej, lecz wigksze poziomy, co zwigksza czas potrzebny na pojedyncza
reorganizacje. Nalezy zauwazy¢, ze K nie wplywa na rozmiar bufora (poziomu L), wiec
jesli poziom L; jest duzy, kazde scalenie Ly z L, wymaga przepisania duzej liczby rekor-
déw, co wydtuza czas wstawiania. Warto réwniez zwréci¢ uwage, ze parametr K wptywa
na topologie drzewa. W trakcie eksperymentéw wykonujemy stata liczbe operacji, co moze
prowadzi¢ do réznej liczby reorganizacji w zalezno$ci od struktury drzewa. Dlatego w ze-
stawie Z Pygans trend rosnacy jest widoczny dopiero od wartosci K = 10. Otrzymujac
podobne wyniki dla wszystkich trzech modeli pamigci, pomimo ich réznorodnych cha-
rakterystyk, w pracy przedstawiono jedynie wyniki dla modelu Samsung K9F1G08UOD,
opisane na rysunku 5.4. Oznacza to, ze parametry takie jak wielkos¢ strony, bloku oraz
czasy zapisu i odczytu nie wplywaja na obserwowang zmiane zachowania spowodowang
modyfikacja parametru K. Dzieki temu, indeks mozna dostosowaé¢ do przewidywanego
zestawu kwerend, a nie do specyfikacji modelu pamieci. W sytuacji, gdy dominuja ope-
racje zapisu, zaleca si¢ ustawienie A na niska warto$¢, natomiast w przypadku przewagi
odezytéw, K powinno by¢ ustalone na wyzszym poziomie (np. 25). Biorac pod uwage,
ze zapis w pamiegci flash jest relatywnie wolny, nalezy skoncentrowaé sie na optymalizacji
tej operacji. Z tego powodu, w dalszych eksperymentach, parametr K zostal ustalony na
wartosc 5.
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Rysunek 5.4: Znormalizowany czas dla 100 tys. operacji
Flash: Samsung K9F1G08UOD
Tabela: Sklep (113 B)

Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
Z P, qpis 338,86 s 34,09 s 20,79 s
Z Pyt | 94,93 s 71,7 s 35,29 s
ZPyoians 216,9 s 68,23 s 35,98 s

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

Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
ZP,pis 644,26 s 29,61 s 23,6 s
ZPodczye | 171,19 s 49,01 s 37,01 s
Z Pygians | 409,31 s 61,03 s 46,03 s

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

Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
ZP,opis | 271,06 s 15,76 s 12,96 s
Z Pzt | 75,54 s 30,9 s 25,31 s
ZPyuans | 173,39 s 19,88 s 16,38 s

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

Rozdzial 5
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Rysunek 5.5: Znormalizowany czas dla 100 tys. operacji
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Flash: Micron MT29F32G08CBEDBLS83A3WC1

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

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

Tabela 5.8: Zuzycie pamigci po 100 tys. operacji
Flash: Samsung K9F1G08UOD
Tabela: Sklep (113 B)

Tabele 5.5, 5.6, i 5.7 prezentuja szczegdtowe wyniki czasowe osiggnigte przez indeksy
podczas realizacji zestawu kwerend, odpowiednio dla kosci Samsung K9F1GOSUOD, Mi-
cron MT29F32GO0SCBEDBL83A3WC1 i Micron MT29F32G08ABAAA. Obserwujac te
wyniki, zauwazamy, ze chociaz parametry techniczne kosci flash wplywaja na czas reali-
zacji kwerend, nie zmieniajg one ogdlnego trendu obserwowanego w wynikach. W kazdym
przypadku indeks B+ byt najwolniejszy, za nim uplasowal sie LSM, a najwyzsza wydaj-
no$¢ prezentowat indeks FA. Rysunki 5.4, 5.5, i 5.6 pokazuja wyniki tych samych ekspe-
rymentow co odpowiadajace im tabele, lecz zamiast bezwzglednych wartosci czasowych,
prezentuja czas znormalizowany wzgledem wynikéw uzyskanych przez indeks FA (wartosé
dla indeksu FA jest zawsze rowna 1). Takie poréwnanie pozwala tatwo oceni¢, jak nowa
struktura FA wypada na tle innych analizowanych struktur danych.

Analizujac te seri¢ eksperymentéw, dochodzimy do wniosku, ze drzewo B+ nie jest
dostosowane do pamieci blokowej charakteryzujacej sie asymetrig kosztow zapisu i od-
czytu. W zestawach ZP,,pis i Z Phalans Czas realizacji zapytan okazuje si¢ najdtuzszy. Jest
to spowodowane tym, ze cho¢ drzewo B+ cechuje sie efektywnym czasem wyszukiwania,
czas potrzebny na zapis nowych rekordow jest znaczaco wydtuzony. Kazdy nowy rekord
wymaga potencjalnej reorganizacji wezta, a nieraz réwniez wyzszych poziomoéw drzewa.
Taka reorganizacja wiaze si¢ z konieczno$cig kasowania i ponownego zapisywania blokdw
danych, co sprawia, ze wstawianie pojedynczych rekordéw nie jest efektywne dla tego
typu pamieci. Na kosci flash Micron MT29F32G08CBEDBL83A3WC1, charakteryzuja-
cej sie najwolniejszym zapisem w naszej analizie, drzewo B+ bylo az 28 razy wolniejsze
od indeksu FA. Podobnie, korzystajac z najszybszej kosci Micron MT29F32G0SABAAA,
drzewo B+ realizowalo zestaw kwerend Z P, 17 razy wolniej w poréwnaniu do drzewa
FA. Struktura LSM, choé¢ dostosowana do pamieci blokowych jak dyski HDD, kosci flash,
czy dyski SSD, ze wzgledu na swoja wewnetrzna topologie, zoptymalizowana jest przede
wszystkim pod katem efektywnego wstawiania, usuwania rekordéw oraz wyszukiwania
zakresowego. W niniejszej serii eksperymentéw do wyszukiwania wykorzystano operacje
punktowego wyszukiwania, ktora jest efektywnie realizowana przez indeksy B+ i FA, ale
nie przez LSM. Dlatego, pomimo efektywnego wstawiania rekordéw, indeks LSM jest
wolniejszy od struktury FA we wszystkich modelach flash. Na przyktad, na kosci Micron
MT29F32G08CBEDBLS83A3WCLI zestaw Z P,apis zostal zrealizowany o 25% wolniej niz
przez FA, zestaw Z Ppalans 0 32% wolniej, a zestaw Z Pyqcsyt nawet o 35% wolnie;.

Poza czasem wykonania kwerend wazne jest rowniez zwrocenie uwagi na zuzycie pa-
mieci. Sposéb, w jaki algorytm wykorzystuje pamieé¢, bezposrednio wptywa na trwatosé
kosci flash. Mniejsza liczba operacji zapisu i kasowania przektada sie na mniejsze zuzy-
cie pamieci i dhuzsza zywotno$¢. Symulator SIPS dostarcza nam przyblizone informacje
na temat zuzycia kosci flash. Tabele 5.8, 5.9, 5.10 prezentujg przyblizona ilo$¢ megabaj-
tow, jaka indeksy zapisywaty lub nadpisywaty na modelach flash: Samsung K9F1G0O8UOD,
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Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
ZP..pis 588 MB 28 MB 28 MB
Z P,y | 147 MB 4 MB 4 MB
ZPygions | 367 MB 15 MB 15 MB

Tabela 5.9: Zuzycie pamigci po 100 tys. operacji
Flash: Micron MT29F32G08CBEDBL83A3WC1

Tabela: Sklep (113 B)

Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
ZP,.ps | 1161 MB 23 MB 23 MB
Z Pyt | 290 MB 2 MB 2 MB
ZPyoians | 726 MB 13 MB 13 MB

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

Micron MT29F32GOS8CBEDBLS83A3WC1, Micron MT29F32GOSABAAA. Zauwazamy, ze
drzewo B+ nadpisuje nawet do 50 razy wiecej pamieci niz drzewa LSM i FA, co wynika z
algorytmu wstawiania. Drzewo B+ dodaje rekordy pojedynczo, co kazdym razem wymaga
reorganizacji catego wezta. Drzewa LSM i FA korzystaja z matego bufora i dzigki algoryt-
mowi scalania poziomdéw, wprowadzaja wiele rekordéow jednocze$nie, minimalizujac liczbe
zuzytej pamieci. Poréwnujac wyniki, mozemy zauwazy¢, ze podobne strategie dodawania i
usuwania rekordéw w indeksach LSM i FA daja bardzo zblizone rezultaty, roznigce sie nie
wiecej niz o 1%. Ponadto, im wieksze bloki i strony, tym wyraZniejsza przewaga drzewa
FA nad B+. Na modelu Micron MT29F32GOSABAAA z rozmiarem strony 8 KB, B+
nadpisuje 50 razy wiecej pamieci niz FA. Natomiast na modelu Samsung K9F1G08UOD
o rozmiarze strony 2 KB, indeks B+ nadpisal tylko 6 razy wiecej bajtow niz indeks FA.
Wymnika to z adaptacji indekséw do modeli pamieci. Drzewo B+ ma rozmiar wezta rowny
rozmiarowi strony lub bloku (w zaleznosci od konfiguracji, w eksperymentach byt to roz-
miar strony), co oznacza, ze wieksza strona wymaga przepisania wiekszej ilosci bajtéw
podczas wstawiania rekordu. W przypadku indeksow FA i LSM, ich struktura wymaga,
aby bufor (poziom L) miat przynajmniej wielkosé bloku koéci flash, co oznacza, ze wigkszy
blok prowadzi do wiekszego bufora i mniej czestych reorganizacji pozioméw. Na przyktad,
na modelu Samsung K9F1G0O8UOD drzewo FA nadpisato 59 MB w zestawie ZP,apis, a na
modelu Micron MT29F32G0SABAAA tylko 23 MB w tym samym zestawie.

Rozszerzony zestaw kwerend

Zestaw rozszerzony, opracowany na bazie kwerend z TPC-C, ma za zadanie symu-
lowaé¢ operacje typowe dla hurtowni danych, gdzie akcje sa buforowane i realizowane na
licznych rekordach. W odréznieniu od zestawu podstawowego, w tym przypadku stosu-
jemy operacje masowego wstawiania danych (ang. bulkload), jesli dana struktura indeksu
na to pozwala. Jezeli nie, wstawianie odbywa sie metoda pojedynczych wpiséw. Indeksy
FA oraz LSM w pewnym sensie obstuguja operacje bulkload dzieki wbudowanemu bufo-
rowi, co umozliwia dodawanie wielu rekordéw w sposéb rownie efektywny, jak dodawanie
pojedynczych wpiséw. Jest to znaczaca przewaga tych struktur. Z kolei drzewo B+ nie
oferuje tej funkcjonalnosci, gdy struktura nie jest pusta, co wymusza stosowanie standar-
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Rysunek 5.7: Znormalizowany czas
Flash: Samsung K9F1G08UOD
Tabela: Sklep (113 B)

dowego sposobu wstawiania. W odréznieniu od zestawu podstawowego, tutaj stosujemy
wyszukiwanie zakresowe zamiast punktowego. Selekcja kazdego zapytania ustawiona jest
na 1% calosci tabeli, co oznacza, ze zakres kluczy dobierany jest w taki sposéb, aby wynik
wyszukiwania stanowil w przyblizeniu 1% wszystkich rekordéw. Podobnie jak zestaw pod-
stawowy, takze i rozszerzony podzielony jest na serie operacji. Kazda seria rozpoczyna si¢
od dodawania rekordéw, po czym nastepuje wyszukiwanie, a na koncu usuwanie wpisow.
Analizujac charakterystyke szerokiego zakresu kwerend TPC-C oraz ich uproszczenie do
kluczowych operacji na indeksach na pojedynczej tabeli, opracowano cztery roézne zestawy
kwerend, szczegétowo omowione w rozdziale 4.

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

2. ZRg - 5 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 100 000 rekordéw, 5 wyszu-
kiwan o podanej selektywnosci (domyg$lnie 1%) oraz usuwanie 100 000 rekordéw,

3. ZR¢ - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 10000 000 rekordéw, 20
wyszukiwan o podanej selektywnosci (domyslnie 1%) oraz usuwanie 1000 000 rekor-
dow,

4. ZRp - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 1000 000 rekordow, 10 wy-
szukiwan o podanej selektywnosci (domys$lnie 1%) oraz usuwanie 10 000 rekordéw.

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

Tabele 5.11, 5.12 oraz 5.13 prezentuja szczegétowe wyniki czasowe uzyskane przez
indeksy w trakcie realizacji zestawu rozszerzonego kwerend na kosciach flash Samsung
K9F1G0O8UOD, Micron MT29F32G08CBEDBL83A3WC1 oraz Micron
MT29F32G08ABAAA. Mozna zauwazy¢, ze niezaleznie od modelu pamieci, czas wykona-
nia operacji na indeksach LSM i FA jest bardzo zblizony, réznica wynosi mniej niz 1%. Jest
to efekt podobienstwa w strukturze i mechanizmach dzialania obu indeksow, ktore prze-
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Flash: Micron MT29F32G0SABAAA

o
MSshh
Z2EEE
=
o
Qo
H| 2| e|lalg
_%%_Joo,
M1190
n
[
Q
Ol .l |al=
ﬂ_oohOA..a
HE T
A
B
AR IREIRC
Rl
beZZZZ

Tabela 5.11: Czas wykonania
Flash: Samsung K9F1G08UOD

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

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

Rozdzial 5
Zestaw | B+-Tree | LSM-Tree | FA-Tree
ZR 4 145 s 140 s 139 s
ZRpgp 2h 186 s 186 s
ZRc 268 h 13,5 h 13,5 h
ZRp 25,5 h 1,2 h 1,2 h

Tabela 5.13: Czas wykonania
Flash: Micron MT29F32G0OSABAAA
Tabela: Sklep (113 B)

ktadaja si¢ na analogiczne czasy operacji dodawania i usuwania rekordéw. Réznice w czasie
wykonania sg widoczne gtéwnie przy wyszukiwaniu punktowym, co zostalo zweryfiko-
wane w zestawie podstawowym. W przypadku rozszerzonego zestawu kwerend, skupiamy
sie na wyszukiwaniu zakresowym. Wszystkie testowane indeksy zapewniaja wsparcie dla
tego typu wyszukiwania, co sprawia, ze czas potrzebny na znalezienie pierwszego klucza
w zakresie nie odgrywa znaczacej roli. Kluczowe jest tutaj odczytywanie danych znajdu-
jacych sie w bezposrednim sgsiedztwie. Dzieki podobnej metodzie przetwarzania danych
przez wybrane indeksy, osiggane sa zblizone czasy operacji. W efekcie, indeksy LSM i
FA uzyskuja poréwnywalne wyniki w zakresie operacji dodawania, usuwania i wyszuki-
wania zakresowego. Warto jednak podkresli¢, ze indeks FA wykazuje istotna przewage
nad LSM podczas realizacji wyszukiwan punktowych. Wsparcie dla wyszukiwania zakre-
sowego skutkuje podobnymi czasami realizacji zestawu Z R na indeksach B+, LSM i FA.
Potwierdza to nasze zatozenie o wysokiej efektywnosci drzewa B+ w zakresie wyszukiwan,
zaréwno punktowych, jak i zakresowych. Jednakze, drzewo B+ charakteryzuje si¢ znacz-
nie dhuzszym czasem operacji dodawania i usuwania na kosciach flash, co jest wyraznie
widoczne podczas poréwnywania czaséw wykonania réznych zestawéw kwerend. Wyniki
przedstawione na rysunkach 5.7, 5.8, 5.9 pokazujg te same eksperymenty co tabele, ale
z zastosowaniem normalizacji czasu do wynikéw uzyskanych przez indeks FA (indeks FA
ma zawsze warto$¢ 1). Analiza pozwala stwierdzié, ze wiekszy udzial operacji dodawania
i usuwania rekordéw w zestawie kwerend zwieksza przewage drzewa FA nad indeksem
B+. Na przyktad, zestaw ZRp na kosci Micron MT29F32GOSABAAA byt realizowany
przez indeks B+ w ciggu 0,8h, podczas gdy z uzyciem drzewa FA zajmowal jedynie 23
s, co oznacza 125-krotnie szybsze wykonanie. Mozemy réwniez zaobserwowac, ze wigksze
rozmiary stron i blokéw w pamieci flash pogarszaja wydajnos¢ drzewa B+ w porownaniu
do drzewa FA. Zestaw ZRp na kosci Samsung K9F1G0O8UOD (strona 2 KB) byt realizo-
wany 24 razy dtuzej na indeksie B+ niz na indeksie FA, natomiast na kosciach Micron
MT29F32G0SCBEDBL83A3WCI1 (strona 4 KB) i Micron MT29F32G0SABAAA (strona
8 KB) réznice te wynosity odpowiednio 37 i 125 razy.
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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

Oprocz analizy wplywu wielkoSci strony na czas wykonania kwerend, zbadali$my
rowniez, jak wielkos¢ rekordéw wplywa na efektywnos$é przetwarzania. Wybor padl na
model Samsung, ktory jest najbardziej reprezentatywny wsréd rozpatrywanych przez nas
kosci flash. W tabeli 5.14 przedstawiono stosunek czasu wykonania kwerend na drzewie
B+ w poréwnaniu do drzewa FA. Obserwujemy, ze mniejsza wielko$¢ rekordu sprawia,
iz indeks B4+ wypada znacznie gorzej w relacji do indeksu FA. Zjawisko to wynika z ko-
niecznosci reorganizacji wezta przy kazdym zapisie, niezaleznie od rozmiaru zapisywanego
rekordu, oraz z faktu, ze konieczne jest zapisanie catej strony, nawet jesli zmiany dotycza
mniejszego fragmentu. Drzewo FA, buforujac rekordy i operujac na catych blokach, nie
jest podatne na wptyw ani wielkosci bloku, ani wielkosci rekordu na czas wykonania ope-
racji. Jest to kolejna istotna przewaga tej struktury, ktéra podkresla jej uniwersalnosé i
efektywnosc.

Podsumowujac, indeks FA taczy w sobie zalety drzewa B+ oraz indeksu LSM. Cha-
rakteryzuje sie efektywnym wyszukiwaniem punktowym oraz wyszukiwaniem rekordéw z
calego zakresu, podobnie jak drzewo B+. Jednoczesnie jest przystosowany do pamieci blo-
kowych, osiagajac szybkos¢ dodawania i usuwania rekordéw na poziomie indeksu LSM. Co
wigcej, indeks FA korzysta z jednego niewielkiego bufora w poziomie L, ktory znaczaco
przyspiesza wykonanie kwerend, gdy jego wielko$¢ odpowiada rozmiarowi bloku pamieci
flash. W przeciwienstwie do struktury LSM, FA nie wykorzystuje dodatkowych buforéw,
co minimalizuje jego zapotrzebowanie na pamie¢ RAM. Ponadto, indeks FA integruje
mechanizm logicznego mapowania blokéw, oferujac wbudowang funkcjonalnosé podobna
do algorytmu FTL-blokowego. Dzieki temu, stosowanie indeksu FA w urzadzeniach wbu-
dowanych jest niezwykle proste i nie wymaga zaawansowanego systemu operacyjnego
ani wielowarstwowej architektury oprogramowania. Jego podstawowy sterownik zapew-
nia kompatybilnosé z réznymi modelami pamieci flash, a szybkos¢ przetwarzania zapytan
przez prosty interfejs API jest do 28 razy wyzsza w poréwnaniu do tradycyjnych struktur
danych, takich jak drzewo B+. Dodatkowo, mniejsze zuzycie pamieci przez indeks FA,
nawet do 21 razy w poréwnaniu do drzewa B+, wydluza czas eksploatacji urzadzen, co
jest kluczowe w systemach whbudowanych, gdzie wymiana komponentéw moze by¢ pro-
blematyczna, np. przy aktualizacji infrastruktury sieci LTE. Analiza teoretyczna oraz
praktyczne eksperymenty przeprowadzone przy uzyciu symulatora SIPS wyraZznie wska-
zuja na przewage nowej struktury FA nad drzewem B+ i struktura LSM w kontekécie
urzadzen wbhudowanych.
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Algorytmy indeksowania na dyskach
SSD

W tym rozdziale oméwimy metody indeksowania danych, popularne algorytmy i
struktury danych shuzace do indeksowania na dyskach SSD, a takze przedstawimy nowe
podejécia do indeksowania: indeksowanie wierszowe za pomocy struktury FALSM-Tree
[2], indeksowanie kolumnowe wykorzystujace indeks CF-Tree [3] oraz indeksowanie cze-
Sciowe realizowane przy uzyciu systemu LAM [4]. Koncepcje kazdego z tych rodzajow
indeksowania wprowadzilismy juz w rozdziale 2. W dalszej czesci skoncentrujemy sie na
dostosowaniu przedstawionych algorytméw indeksujacych do specyfiki dziatania dyskéw
SSD.

Charakterystyka dyskow SSD zostala szczegdétowo przedstawiona w rozdziale 3. Przyj-
rzyjmy sie jednak kluczowym aspektom tych urzadzen. Dyski SSD (ang. Solid State Dri-
ves) réznig sie podstawowo od tradycyjnych dyskéw twardych (HDD) [102], [103]. Brak
ruchomych czesci eliminuje konieczno$é¢ oczekiwania na pozycjonowanie gtowicy, co jest
typowe dla HDD. Dzieki temu dyski SSD oferuja znacznie szybszy dostep do danych.
Popularnosé SSD wzrosta dzieki zwigkszajacej sie pojemnosci (obecnie osiggajacej kilka
terabajtow), spadajacym kosztom produkcji, wysokiej odpornosci na czynniki zewnetrzne,
niskiemu poborowi energii oraz szybkiemu odczytowi i zapisowi danych. Te dyski sktadaja
sie z wielu kosci pamieci flash typu NAND, co oznacza, ze operacje odczytu i zapisu wy-
konuje sie na catych stronach. Nadpisywanie danych wymaga jednak procesu kasowania
danych z blokéw, co w przypadku SSD jest automatyzowane, eliminujac koniecznos¢ recz-
nego zarzadzania blokami pamieci. Wykorzystanie wielu uktadéw pamieci flash umozliwia
rownoczesny odczyt lub zapis danych na wszystkich kosciach, maksymalizujac potencjat
dysku. Przy zapisie danych na wiekszym zakresie, kontroler SSD automatycznie wchodzi
w tryb sekwencyjny, ktéry jest znacznie szybszy. Natomiast przy losowym dostepie do da-
nych, kiedy nie jest znany petny zakres, dysk pracuje wolniej, korzystajac z trybu losowego.
Skomplikowana charakterystyka dyskow SSD, a zwtaszcza ograniczona przepustowosé w
trybie losowym, wymusza na algorytmach indeksujacych maksymalizacje wykorzystania
trybu sekwencyjnego, co istotnie wptywa na skrocenie czasu obstugi zapytan.

6.1 Indeksowanie wierszowe

Indeksy wierszowe, jako najstarsze i najczesciej stosowane struktury w bazach da-
nych, wyrdzniaja sie swoja prostota implementacji i efektywnoscig utrzymania porzadku.
W takim utozeniu kazdy rekord zapisywany jest w ciaglej sekwencji pamieci, co uprasz-
cza operacje dodawania nowych rekordéw, usuwania starych oraz modyfikacji, redukujac
je do pojedynczych operacji na dysku. Jednakze, to podejscie ma réwniez swoje wady.
Wierszowe rozmieszczenie rekordéow utrudnia kompresje danych i, biorac pod uwage, ze
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tabele czesto sktadaja sie z wielu atrybutow, wiekszos¢é zapytan nie wymaga dostepu do
wszystkich z nich jednoczesnie. Mimo to, struktura pamieci zmusza nas do wczytywania
catego rekordu, co wplywa na zbedne wydtuzenie czasu obstugi zapytania. Najczesciej
stosowana struktura danych dla indekséw wierszowych jest drzewo B+ [21]. Niestety, ze
wzgledu na charakterystyke dyskéow SSD, znaczaco rézniaca sie od RAM i dyskéw HDD,
drzewo B+ nie jest optymalnym wyborem dla tego typu pamieci. Jak zaobserwowano
w poprzednim rozdziale 5, po$wieconym indeksowaniu na pamieci flash, drzewo B+ nie
tylko okazato sie by¢ znacznie wolniejsze w obstudze kwerend (do 120 razy wolniejsze niz
drzewo FA), ale réwniez generowalto duzo wiecej operacji zapisu i kasowania, skracajac
zywotno$¢ pamieci nawet 23-krotnie w poréwnaniu z drzewem FA.

W zwiazku z wymienionymi ograniczeniami, zaproponowano szereg nowych struk-
tur, z ktorych najbardziej znaczace to: drzewo FD [27], drzewo LA [28] oraz struktura
LSM [172]. Drzewo FD charakteryzuje sie podzialem na poziomy, gdzie kazdy poziom jest
kolekcja stron dysku SSD. Alokacja pamieci odbywa sie od razu dla catego poziomu, co za-
pewnia ciggto$é obszaru pamieci. Proces dodawania rekordu rozpoczyna sie od umieszcze-
nia go w niewielkim buforze. Gdy bufor osigga swoja pojemno$¢ maksymalng, rekordy sa
przenoszone do pierwszego poziomu. Nastepnie, gdy pierwszy poziom zostanie zapetniony
do swojej maksymalnej pojemnosci, dane sg przenoszone na kolejny poziom. Kluczowsg
zaletag drzewa FD jest mozliwos¢ wykorzystania sekwencyjnego trybu pracy kontrolera
dysku SSD, poniewaz kazdy poziom jest reprezentowany przez ciagty obszar pamieci. Co
wiecej, proces przenoszenia danych odbywa sie pomiedzy petnymi poziomami, co pozwala
na precyzyjne okreslenie zakresu pamieci przeznaczonej do odczytu i ponownego zapisu.
Dzieki temu dysk SSD moze efektywnie przetaczac sie w tryb sekwencyjny.

Indeks LA wprowadza mechanizm leniwej reorganizacji struktury drzewa, gdzie ope-
racje nie sa realizowane natychmiast, ale zapisywane do dziennika zdarzen. Rekordy tym-
czasowo przechowywane sg w buforze, czekajac na inkorporacje do struktury. Kiedy dzien-
nik osiaga swoja maksymalna pojemnos¢, rozpoczyna si¢ procedura aktualizacji struk-
tury na podstawie zgromadzonych operacji. Taka metoda przynosi liczne korzysci. Przede
wszystkim, mozliwos¢ agregacji operacji moze doprowadzi¢ do anulowania sie niektérych z
nich; na przyktad, jesli w dzienniku znajduje sie operacja dodania rekordu, a pozniej jego
usuniecia, nie musimy przeprowadzaé zadnej akcji. Co wiecej, dodanie kilku rekordéw do
tego samego wezta moze zostaé zrealizowane w ramach pojedynczego zapisu, co znaczgco
zwigksza efektywnosc¢ operacji na dyskach SSD. Niemniej, mechanizm ten ma takze pewne
ograniczenia, najistotniejszym jest spadek wydajnosci przy obstudze zréznicowanych ze-
stawow kwerend. Na przyktad, kombinacja operacji wstawiania, wyszukiwania i usuwania
dotyczacych réznych kluczy wymaga wykonania oddzielnych operacji w réznych czesciach
drzewa, co nie przynosi korzysci z agregacji. Dodatkowo, struktura oparta na idei podob-
nej do drzewa B+ sprawia, ze dysk SSD pracuje gtownie w trybie losowym. Implementacja
tego mechanizmu wymaga réwniez szczegolnej uwagi, aby zapewnié¢ petne bezpieczenstwo
danych w przypadku niespodziewanych przerw w zasilaniu czy innych awarii systemu.

Struktura LSM wyrdznia sie sposréd innych indeksow dzigki unikalnemu podejsciu
do organizacji danych. Podobnie jak drzewo FD, LSM réwniez jest podzielone na poziomy,
lecz zasadniczg réznica jest brak bezposrednich wskaznikow miedzy poszczegdlnymi po-
ziomami, co oznacza, ze nie mozna przemieszcza¢ si¢ przez strukture LSM w taki sam
sposob jak przez tradycyjne drzewo. Kazdy poziom w LSM definiuje ciagly obszar pa-
mieci o ustalonej wielkosci, a dane w obrebie poziomu sg zorganizowane w posortowane
podzbiory (ang. SSTable), z zapisanymi w metadanych informacjami o lokalizacji w pa-
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mieci, minimalnym oraz maksymalnym kluczu kazdego podzbioru. Dzicki tym metada-
nym, dostepnym zwykle w pamieci RAM, szybki dostep do danych jest zapewniony. Proces
wstawiania rekordu do struktury LSM odbywa sie poprzez tymczasowe umieszczenie go
w buforze, a nastepnie, kiedy bufor sie zapelni, przepisanie danych do kolejnego poziomu.
Operacja ta jest powtarzana, az do osiagniecia poziomu zdolnego pomiesci¢ wszystkie
nowe dane. W przeciwienstwie do drzewa FD, LSM nie generuje wskaznikow dla nowo
tworzonych podzbioréw danych; zamiast tego, tworzone sg wpisy w buforze metadanych,
ktore opisuja kazdy nowy podzbior, co pozwala na optymalne wykorzystanie przestrzeni
dyskowej. Odszukanie klucza w strukturze LSM wymaga przeszukania metadanych, aby
wyselekcjonowad jedynie te podzbiory danych, ktore potencjalnie moga zawieraé¢ poszuki-
wane wartosci. Jest to mozliwe dzieki szczegdétowemu opisowi kazdego podzbioru w meta-
danych. Korzystajac ze struktury LSM, mozliwe jest pelne wykorzystanie sekwencyjnego
trybu pracy kontrolera dysku SSD, co jest kluczowe zaréwno przy wstawianiu danych,
jak i przy ich wyszukiwaniu. Ta unikalna cecha sprawia, ze LSM znajduje zastosowanie
nie tylko w relacyjnych bazach danych jako indeks, ale rowniez jako system plikéw czy
podstawowa struktura danych shuzaca do przechowywania par klucz-wartosé.

6.2 Struktura LSM

Wspotezesne bazy danych czesto funkcjonujg jako rozproszone systemy, gdzie poje-
dynczy serwer obstuguje dane pochodzace z wielu urzadzen. Te urzadzenia, podtaczone
do serwera, moga indywidualnie dodawaé tylko kilka rekordow na raz, jednak tacznie
serwer moze otrzymywac tysiace nowych rekordéw kazdej sekundy. W zwiazku z tym,
techniki buforowania danych [175], [176] oraz metody minimalizujace zapisy na dyskach
SSD [177] staja sie coraz bardziej powszechne. Dzigki buforowaniu danych mozliwe jest
agregowanie rekordow do dodania do indeksu w jednej zbiorczej operacji, co jest znane
jako dodawanie zbiorcze (ang. bulkload). Istnieje wiele algorytméw optymalizujacych te
operacje dla indekséw wspierajacych dodawanie zbiorcze [178], [179], [180]. Nie wszystkie
indeksy jednak wspieraja te procedure; na przyktad, drzewo B+ umozliwia dodawanie
zbiorcze wytacznie w sytuacji, gdy drzewo jest puste. Indeksy takie jak FD, FA, czy LSM,
wspieraja dodawanie zbiorcze jedynie w ograniczonym zakresie. Jest to dla nich naturalna
metoda dodawania rekordow, gdyz kazdy z tych indekséw posiada niewielki bufor danych.
Rekordy sa dodawane do nizszych pozioméw dopiero po zapetieniu bufora. Taka metoda
zbiorczego dodawania nie jest jednak bez wad, szczegdlnie kiedy mamy do czynienia z
ogromny ilo$cig danych. W takich przypadkach dodawanie elementéw ,od géry”, nawet
z wykorzystaniem buforowania, moze nie by¢ najefektywniejszym rozwiazaniem. W [181]
zaproponowano nowy algorytm dodawania zbiorczego do indeksu LSM, ktory zamiast sku-
pia¢ si¢ wylacznie na optymalizacji zapisow, dazy do rownomiernego roztozenia danych
na wszystkie poziomy indeksu, aby symulowa¢ tradycyjne pojedyncze dodawanie.

Indeks LSM ze wzgledu na swoje wszechstronne zastosowanie byt przedmiotem wielu
optymalizacji w ostatnich latach. Szczegdtowy przeglad tych optymalizacji zostal przed-
stawiony w [182]. W pracy [183] przedstawiono nowa metode reorganizacji drzewa, ktéra
polega na scalaniu poziomu z nizszym poziomem, ktéry zawiera najmniej danych, za-
miast klasycznego scalania kolejnych pozioméw. Natomiast w [184] zaproponowano po-
dzial rekordéw na oddzielne zbiory kluczy i wartosci, przechowywane w réznych obszarach
pamieci. Takie podejscie utatwia wyszukiwanie i zwieksza efektywnosé kompresji, ale jed-
noczesnie wydtuza czas dodawania nowych rekordéw i wymaga zastosowania algorytmu
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taczacego klucz z odpowiadajacym mu rekordem. Niestety, ze wzgledu na réznice w kosz-
tach odczytu i zapisu, ten algorytm nie jest optymalny dla dyskéw SSD. Prace [185] i
[186] skupiaja sie na optymalizacji indeksu LSM specjalnie pod katem dyskéw SSD i pa-
mieci flash, koncentrujac sie gtéwnie na efektywnym alokowaniu pamieci, aby zmniejszy¢
liczbe uzywanych blokéw, oraz na kompresji danych w blokach, by zmaksymalizowaé ilo$¢
danych zapisanych na jednostke pamieci i zredukowaé liczbe operacji odczytu i zapisu.
Dodatkowo, w [187] przedstawiono mechanizm dostosowujacy rozmiar pozioméw do prze-
widywanych przysztych zapytan na podstawie analizy zapytan historycznych, co pozwala
na obnizenie kosztoéw scalania pozioméw w poréwnaniu do tradycyjnej metody wykorzy-
stywanej w indeksie LSM. W [188] zrezygnowano z sortowania SSTable, czyli podzbioréw
danych, z ktorych sktada sie poziom tego indeksu. Optymalizacja ta nie ma wptywu na
liczbe odczytéw i zapisow podczas scalania pozioméw. Ma niestety negatywny wpltyw na
wyszukiwanie zakresowe. Zamiast odczytac¢ tylko potrzebne dane, musimy wczytaé caty
wezel, ktory sktada sie czesto z kilku lub nawet kilkunastu stron. Te optymalizacje zasto-
sowano do urzadzen wbudowanych o malym 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 sie z kilku cigglych obszaréw pamieci. Nie jest on
jednak posortowany, co umozliwia dodanie rekordow do kazdego poziomu bez zbednego
wywolywania algorytmu scalania. Oznacza to, ze nie musimy dodawa¢ nowych rekordéw
z géry na dot, tak jak to ma miejsce w przypadku klasycznego LSM. Mozemy zamiast
tego dodaé zbiér rekordow do dowolnego poziomu. Eksperymenty na zbiorze kwerend
rozszerzonych z uzyciem symulatora SIPS wykazaly pieciokrotnie lepszy czas wzgledem
zwyktego LSM oraz szeSciokrotnie mniejsze wykorzystanie pamieci flash na dysku SSD,
co przektada si¢ na dtuzsze zycie komorek pamieci oraz catego dysku.

6.3.1 Struktura FALSM

Nasza nowa struktura FALSM, tak samo jak zwykle LSM, sktada sie z kilku pozio-
méw. Poziom Ly to bufor nowych danych, ktory znajduje sie w szybkiej pamieci opera-
cyjnej RAM. Jego wielko$¢ jest ustalana indywidualnie dla kazdego systemu i zazwyczaj
wynosi od 2 MB do 16 MB. Kazdy kolejny poziom L;, ¢ > 0 zapisany jest juz na dysku
SSD. Wielko$¢ poszcezegdlnych poziomow zalezy od parametru k, ktéry zazwyczaj przyj-
muje wartosci od 4 do 10. Oznacza to, ze jesli Ly ma wielko$¢ 2 MB i k jest rowne /,
to L1 ma pojemnos¢ 8 MB, L, 32 MB, itd. FALSM réwniez nie posiada wskaznikow
na poziomy nizej. Kazdy poziom sklada sie z weztéw (SSTable), czyli ciaglych obsza-
row pamieci. Kazdy taki podzbiér rekordow ma okreslony poczatkowy adres, wielko$é
oraz warto$¢ minimalnego i maksymalnego klucza zapisanego w tym zbiorze rekordéw.
Te atrybuty nazywamy witasno$ciami wezta, ktére sg zapisane w dodatkowym buforze
posiadajacym wszystkie niezbedne metadane. Roznicg miedzy strukturag FALSM a LSM
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jest wprowadzenie dwéch rodzajow weztow:

o Normalny wezel (ang. Normal SSTable) - cze$¢ poziomu, ktoéra, tak jak w przy-
padku zwyktego LSM, jest w pelni posortowana. Kazdy taki wezet posiada odpo-
wiedni wpis o swoich wtasnos$ciach w buforze. Na danym poziomie zakresy kluczy,
stworzone z atrybutéw minimalnej i maksymalnej wartosci klucza dla kazdego wezta,
sg zbiorami roztacznymi,

» Dopisany wezel (ang. Overflow SSTable) - cze$¢ poziomu, ktéra zostata dopisana
podczas dodawania zbiorczego. Sam wezetl jest posortowany, jednak ze wzgledu na
to, ze cze$¢ poziomu zostata dopisana innym sposobem niz przy reorganizacji drzewa,
wystepowanie dopisanego wezta oznacza, ze poziom nie jest w pelni posortowany.
Kazdy dopisany wezel rowniez posiada wpis w buforze, specjalnie oznaczony, aby
wskazac, ze poziom nie jest juz w pelni posortowany. Podczas reorganizacji pozio-
mow sortujemy oba poziomy w nowy, w petni posortowany poziom. Zatem podczas
reorganizacji indeksu dopisane wezty zostajg przeksztatcone w normalne wezty, a
zakresy kluczy moga mie¢ czesci wspélne z innymi weztami, zaréwno normalnymi,
jak i dopisanymi.

Kazdy z weztow posiada okreslona wielkos$¢, ktora zazwyczaj réwna jest rozmiarowi bu-
fora (Lp). Maksymalna pojemno$é zaréwno normalnego wezta, jak i dopisanego wezta
jest taka sama. Podczas dodawania zbiorczego mozliwe jest wiec stworzenie kilku dopi-
sanych weztéw. Poniewaz wprowadzenie dopisanego wezta sprawia, ze poziom nie jest
posortowany w catosci (tylko wezly sa posortowane wewnetrznie), wyszukiwanie rowniez
musi ulec zmianie. Normalnie, gdy szukamy klucza, wiemy, ze moze on wystepowac 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, ktory posiada atrybuty weztéow. Podczas wyszukiwania
wybieramy tylko te wezly, ktore mogg zawiera¢ szukany klucz, na podstawie minimalnego
i maksymalnego klucza danego wezta.

Wprowadzenie dopisywania nowych weztéw podczas dodawania zbiorczego drastycz-
nie zmniejszyto liczbe zapisow na dysku SSD. Zalézmy, ze poziom Ly moze pomiescié¢
10 rekordéw, a poziom L; 40 rekordéow. Podczas dodawania zbiorczego 10 rekordow, kla-
syczne LSM najpierw wstawitoby 10 rekordéw jeden po drugim do bufora, a nastepnie
bufor zostaltby przepisany do Li, co oznacza zapis 10 rekordéw na dysk SSD. Nastepnie
wstawiamy kolejne 10 nowych danych pojedynczo do bufora i ponownie scalamy Lg z Ly,
co wiaze sie z odczytem 10 rekordow i zapisem 20 rekordéw. W efekcie, wstawianie 20
danych kosztuje nas tacznie odcezyt 10 rekordow i zapis 30 rekordow. Struktura FALSM
dziala inaczej. Wybiera poziom, ktory jest w stanie zmie$ci¢ wszystkie rekordy, a jesli
takiego poziomu nie ma, tworzy nowy. W naszym przyktadzie, poziom L; posiada od-
powiednia pojemnos¢ dla 20 rekordéw, wiec wpisujemy od razu wszystkie 20 danych do
poziomu L;. Koszt takiego wstawiania to tylko zapis 20 rekordéw, co jest znaczna poprawsa
w porownaniu do klasycznego algorytmu wstawiania do indeksu LSM. Im wiecej pozio-
mow moze posiadaé¢ dopisanych weztow, tym dhuzej bedzie trwato wyszukiwanie. Jednak
szybciej bedziemy w stanie dodawac kolejne elementy. Poniewaz liczba dopisanych weztéw
wptywa na szybkos¢ wykonywania kwerend, wprowadziliSmy parametr 7', ktéry okresla,
jak duzo nowych danych mozna dopisa¢ za jednym razem do obecnego poziomu. Przykta-
dowo, jesli T' = 2, to mozemy za pomocg jednego dodawania zbiorczego dopisa¢ rekordy o
rozmiarze do 50% pojemno$ci poziomu. W tej procedurze nie bierzemy pod uwage obec-
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nego stanu poziomu, lecz jego maksymalng pojemno$é. Oznacza to, ze wybrany przez
algorytm poziom moze nie posiada¢ 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 wygladat zestaw kwerend, mozna odpowiednio skonfigurowaé struk-
ture FALSM za pomoca parametrow k i T, tak aby dziatala jak najlepiej. Zazwyczaj
parametr k ustawiany jest na wartosci pomiedzy 4 a 10, zas parametr 7" pomiedzy 2 a 5.

N
()]
=
o

I_ Wezet Normalny _|

S,

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 pomieéci¢ 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 L nie ma zadnego wskaznika na poziom L1, a wiec nie da sie przejs¢ po drzewie z
gory na dot. Poziom L; sktada si¢ z dwéch weztéw. Pierwszy z nich, po lewej, jest weztem
normalnym, czyli takim, ktory powstat poprzez scalenie poziomu Lq z poprzednia wersja,
poziomu L;. Zawiera on wartosci 5, 8 1 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 wartosci 10 to rekord do usuniecia. Aby zminimalizowaé
liczbe zapisow, drzewa takie jak FA, FD czy wlasnie LSM i FALSM, zamiast usuwa¢ dane
natychmiastowo, dodajg nowy rekord o wartosci klucza, ktéry nalezy usunaé. Dzieki temu
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usuwanie odraczane jest w czasie. Zwréémy uwage, ze mimo iz klucze si¢ nie powtarzaja
oraz rekordy sa posortowane wewnatrz weztow, to juz zakres kluczy, powstaly z atrybutéw
weztow, nie jest unikatowy (roztaczny). Zakres wezta normalnego to (5;9), a zakres wezla
dopisanego to (2; 10). Zatem, jesli bedziemy chcieli wyszukiwaé klucz o wartoscei 6, musimy
przeszukaé¢ obydwa wezty, poniewaz moga zawieraé¢ 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 czemu 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 Ly oraz L,. Poniewaz kazdy z pozioméw zawiera
ograniczong pojemnos¢, istnieje prawdopodobienstwo, ze reorganizacja poziomoéw Lg z Ly
przepeti poziom L;. W takim przypadku rekurencyjnie scalamy poziomy L; z Lo oraz
wszystkie kolejne poziomy, gdy zajdzie taka potrzeba, dopdki poziom przyjmujacy dane
bedzie miat wolne miejsce.

Wyszukiwanie

Ze wzgledu na obecnosé¢ dopisanych weztéw, wyszukiwanie wykonujemy inaczej niz
na strukturze LSM. Pamietajmy, ze dla kazdego wezla, czy to normalnego, czy to do-
pisanego, mamy wpis w buforze metadanych, zawierajacy jego wlasciwosci. Zatem, gdy
szukamy klucza, musimy wczytaé¢ wszystkie wezty, w ktorych taki klucz moze si¢ znaj-
dowaé¢. Gdy poziom nie zawiera zadnego dopisanego wezta, wiemy, ze tylko jeden we-
zet normalny moze zawiera¢ szukany klucz. Gdy poziom posiada wezty dopisane, nalezy
odczytaé¢ wszystkie wezty na poziomie, ktére wedtug atrybutow moga zawieraé szukany
klucz. Nalezy rowniez pamietaé, ze jesli napotkamy rekord do usuniecia, nalezy zakoriczy¢
procedure wyszukiwania i jako wynik zgtosi¢ 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 usuna¢, i ustawiamy
typ tego rekordu jako Usunieta dana. Gdy podczas reorganizacji poziomow natrafimy na
oba rekordy: oryginalny oraz ten do usuniecia, wtedy usuwamy oba rekordy. Ta operacja
realizowana jest jako brak zapisu poszczegolnych rekordéw ze starych zbioréw do nowego
zbioru.

Scalanie poziomoéw

Reorganizacja drzewa przeprowadzana jest w przypadku, gdy ktérys z poziomdéw nie
ma wolnego miejsca na kolejne elementy. Wtedy uruchamiamy proces scalania dwdch
pozioméw: obecnego i kolejnego pod nim. Jesli nie istnieje poziom nizej, wtedy jest on
tworzony z odpowiednio duza pojemnoscia (k razy wieksza od poprzedniego poziomu).
W klasycznym drzewie LSM oba poziomy sa posortowane, a zatem scalanie wykonujemy
algorytmem taczenia dwoch posortowanych list. W przypadku struktury FALSM, mamy
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podobng sytuacje, z ta rdéznica, 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, realizowanego za pomoca,
kolejki priorytetowej, czyli struktury kopca. Poczatkowo do kopca dodajemy minimalny
klucz z kazdego wezta z obu poziomoéow. Za kazdym razem wyciggamy z kopca rekord o
minimalnym kluczu i dodajemy kolejny rekord z wezta. Dzigki temu, w wyniku scalania,
otrzymamy nowy poziom w petni posortowany. Oznacza to, ze wezty dopisane potacza sie z
innymi weztami dopisanymi oraz normalnymi, tworzac poziom zawierajacy tylko normalne
wezty. 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 usuniecia,
wtedy pomijamy oba rekordy i zadnego z nich nie wpisujemy do nowego poziomu L} .
Mozliwe jest, ze podczas tego procesu poziom L ; réwniez nie bedzie mial wystarczajgco
miejsca, aby pomieéci¢ wszystkie dane. Wtedy wykonujemy scalanie pozioméw L;, ; z
L;. 5. Proces ten powtarzamy rekurencyjnie do momentu uzyskania poziomu mieszczacego
wszystkie rekordy.

Dodawanie zbiorcze

Wprowadzenie algorytmu dodawania zbiorczego jest gtéwna cecha nowego indeksu
FALSM. Aby doda¢ wiele rekordéw jednoczesnie, zamiast wstawiaé¢ je do bufora i czekaé
na reorganizacje struktury, indeks FALSM dodaje nowe dane od razu do poziomu, ktory
ma odpowiednig pojemnos¢. Poczatkowo szukamy poziomu, ktory spetnia warunek 6.1.
Wybieramy poziom o najmniejszym indeksie z tych, ktére spelniaja podany warunek. Jesli
wybrany poziom pomiesci wszystkie nowe rekordy, to tworzymy nowe wezty dopisane i
dodajemy je do poziomu, co sprawia, ze poziom przestaje by¢ posortowany. Zauwazmy, ze
bierzemy pod uwage liczbe danych do dodania oraz maksymalna pojemnos¢ pozioméw, a
nie ich obecny rozmiar. Zatem wybrany poziom moze nie posiadaé¢ juz miejsca na nowe
rekordy. W tym wypadku najpierw przeprowadzamy scalanie wybranego poziomu z po-
ziomem nastepnym, a dopiero potem dodajemy nowe dane do wybranego poziomu. W tej
sytuacji nowy poziom nie zawiera zadnych weztéw, wiec dopisane wezty stajg sie weztami
normalnymi, a zatem wszystkie rekordy sa posortowane. Mozemy tez mie¢ sytuacje, w
ktérej zaden z istniejagcych poziomdéw nie spetnia warunku 6.1. Oznacza to, ze liczba da-
nych do wstawienia jest na tyle duza, ze nie zmiesci si¢ w istniejacym drzewie FALSM.
W takim przypadku 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 pomiescic¢ 4 rekordy. Poczat-
kowo mamy jeden rekord w buforze (Lg) o wartoéci 3. Pozostale rekordy mieszcza sie w
jednym normalnym wezle na poziomie L;. Gdy wykonujemy wstawianie zbiorcze dodat-
kowych trzech elementéw {2,6,10}, szukamy poziomu, ktéry ma minimalnie pojemnosé
6 (poniewaz T -3 = 6). Takim poziomem jest L;. Zatem tworzymy wezet dopisany i do-
dajemy go do poziomu L;. Od tego momentu kazde wyszukiwanie na tym poziomie musi
dostosowac sie do faktu, iz poziom nie jest w petni posortowany. Kolejng kwerenda jest
dodanie zbiorcze az 7 nowych rekordéw {7, 11,12, 14, 20, 22, 24}.
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Rysunek 6.2: Przyktad dodawania zbiorczego na strukturze FALSM
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Zatem musimy znalez¢ poziom o pojemnosci przynajmniej 14. Niestety, struktura FALSM
nie posiada takiego poziomu. Zatem tworzymy nowy, ktory bedzie mial pojemnosé 16, i
wpisujemy nowe rekordy do tego poziomu. Warto zaznaczy¢, ze wpisujemy nowe elementy
do normalnych weztéw, poniewaz poziom byt pusty. Pozostate poziomy sg bez zmian, po-
niewaz dodawanie elementéw odbyto si¢ bezposrednio na poziomie L. Ostatnia kwerenda
w tym przykladzie jest dodanie trzech kolejnych rekordéw {1,4,13}. Szukamy wiec po-
ziomu z pojemnoscig 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¢ reorganizacje 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 Ly na L}. Nowy
poziom zawsze jest posortowany i sktada sie tylko z normalnych weztéw, ktore zawierajg
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 rekordéw. 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 wezel normalny, poniewaz podczas
wstawiania poziom byt pusty.

72



Politechnika Wroclawska Rozdziat 6

6.3.3 Algorytm dodawanie zbiorczego

Pseudokod 6.1: falsmBulkloading(Entry entriesTolnsert)

1

Niech height bedzie wysoko$cig drzewa FA-LSM

2 Niech numEntries bedzie rozmiarem zbioru wejsciowego 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 jakg moze
pomiesci¢ bufor (Ly)

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

if numEntries < maxEntrylnBuf fer then
addToBuffer(entriesTolnsert)

L return

// Znajdz odpowiednio duzy poziom, uwzgledniajac parametr T
vl =1
while (vl <= height do

if numFEntries < [%ﬁy[lv” then

addToLevel(entriesTolnsert, lvl)
return

vl =l + 1

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

while numEntries > 0 do

createLevel(lvl)

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

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

numEntries ;= numEntries - n
pPOS = pos + n
lvl:=lvl + 1

W tej sekcji doktadnie oméwimy nowy algorytm dodawania zbiorczego do indeksu

FALSM. Ze wzgledu na do$é¢ duzy poziom skomplikowania, pseudokod zostat podzielony

na

dwie czesci: funkcje falsmBulkloading (6.1), ktéra jest gléwna funkcja interfejsu

struktury oraz funkcje addToLevel (6.2), ktéra jest funkcja pomocnicza odpowiedzialng
za dodanie nowych elementéw do wybranego poziomu.

Zacznijmy od oméwienia funkcji gtéwnej. Funkcja falsmBulkloading przyjmuje zbiér

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 malo, ze nie powinnismy tworzy¢ dla tych danych wezta dopisanego, ktory zo-
stanie dodany do jakiego$ poziomu. Spowodowatoby to zbyt duzg liczbe takich weztow,
zatem spowolnitoby to znaczaco algorytm wyszukiwania danych za pomoca klucza. Gdy
danych jest wiecej niz rozmiar bufora, musimy znalezé odpowiedni poziom, ktory nie
tylko posiada odpowiednio duza pojemnos¢, ale takze spelnia warunek (6.1) okreslony
przez parametr T (linie 10-15). Gdy taki poziom znajdziemy (linie 12-14), mozemy wy-
konaé¢ funkcje addToLevel i zakonczy¢ algorytm dodawania zbiorczego. Istnieje jednak
sytuacja, w ktérej indeks FALSM nie posiada odpowiedniego poziomu. Wowczas taki po-
ziom (lub wiele pozioméw) nalezy stworzy¢ (linia 19), doda¢ go do struktury FALSM, a
nastepnie wpisa¢ do nich maksymalng liczbe nowych rekordéw (linie 22 i 23).

Funkcja addToLevel stuzy do dodawania elementéw do wybranego poziomu. Jako ar-
gumenty wejsciowe przyjmuje zbior rekordéow do dodania oraz numer poziomu, do ktérego
nalezy dodaé¢ ten zbior. Mozliwe jest, ze dodane wartosci nie zmieszczg si¢ w wybranym

74



Politechnika Wroclawska

Rozdzial 6

poziomie (linie 5-11). W takim przypadku musimy wykona¢ scalanie pozioméw, czyli
wezytaé wszystkie elementy poziomu vl oraz poziomu vl 4 1, jesli taki istnieje (linie
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). Nastep-
nie, niezaleznie od tego, czy musieliSmy przeprowadzi¢ reorganizacje, czy nie, mozemy
zapisa¢ zbior nowych rekordéw do wybranego poziomu. Jesli wybrany poziom jest pu-
sty, mozemy stworzy¢ normalne wezty i dodaé je do poziomu (linie 18-20). W przeciwnym
przypadku musimy stworzy¢ wezlty dopisane i zapisa¢ je na koricu obecnego poziomu (linie
21-23).

6.3.4 Eksperymenty

Pojemnosé Predko$é¢ losowego Predkosé sekwencyjnego
Model Interfejs | Strony | Bloku Odczytu Zapisu Odczytu Zapisu
Sargjgng SATA | 8KB | 512 KB | 390 MB/s | 182 MB/s | 585 MB/s | 535 MB/s
33;};1)05 SATA | 4KB | 256 KB | 379 MB/s | 267 MB/s | 568 MB/s | 525 MB/s
Intel
DCP4511 NVMe 4 KB | 256 KB | 1,2 GB/s | 240 MB/s 2 GB/s 1,47 GB/s

Tabela 6.1: Wybrane modele dyskow SSD

W tej czedci rozdziatu przedstawimy i przeanalizujemy eksperymenty wykonane za
pomoca symulatora SIPS, ktory 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 8 KB i 512 KB. Standardowo pojemnos¢ strony to 4 KB
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 (750 MB/s), ktéra ze wzgledu na dodatkowe dane i bity kontrolne
wynosi w praktyce 590 MB/s. Mimo bardzo dobrej predkosci sekwencyjnej, to szybko$é
zapisu losowego jest bardzo wolna na poziomie 182 MB/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 (267 MB/s). Najlepszym dyskiem w tym zestawieniu
jest Intel DCP 4511. Ten model charakteryzuje si¢ ogromna predkoscia sekwencyjnych
operacji (ponad 1 GB/s) oraz bardzo szybkim odczytem losowym (1,2 GB/s). Najwieksza,
wada tego modelu jest bardzo wolny zapis losowy na poziomie tylko 240 MB/s. Wigkszos¢
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 [13], 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
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do indeksu. W tej czedci eksperymentow zajmiemy sie doktadnie obserwacja oraz analizg
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 rekordéw czy ich
dodawanie. Skorzystamy z tego, aby lepiej zrozumie¢ wptyw T na indeks FALSM. Na-
sza nowa struktura gtownie rézni sie 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%.

o T, - Wstawiamy 10 mln rekordow za pomoca kolejnych zbiorow o losowym rozmiarze
z przedziatu 50 tys. do 100 tys. Po kazdej procedurze wstawiania przeprowadzamy
20 wyszukiwan elementéw z losowego zakresu o selektywnosci 1%. Zestaw kwerend
jest wywolywany, dopoki wszystkie 10 mln rekordéw nie zostang dodane do indeksu.

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

o Tt - Wstawiamy 10 mln rekordéw za pomoca kolejnych zbioréw o losowym rozmiarze
z przedziatu 50 tys. do 100 tys. Po kazdej procedurze wstawiania przeprowadzamy
100 wyszukiwan elementéw z losowego zakresu o selektywnosci 1%. Zestaw kwerend
jest wywotywany, dopoki wszystkie 10 mln rekordéw nie zostana dodane do indeksu.

o Tp - Wstawiamy 10 mln rekordéw za pomoca kolejnych zbioréw o losowym rozmiarze
z przedziatu 50 tys. do 100 tys. Po kazdej procedurze wstawiania przeprowadzamy
250 wyszukiwan elementéw z losowego zakresu o selektywnosci 1%. Zestaw kwerend
jest wywotywany, dopoki wszystkie 10 mln rekordéw nie zostang dodane do indeksu.
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Rysunek 6.3: Czas wykonania zestawu kwerend T’y
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113 B)
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Rysunek 6.4: Czas wykonania zestawu kwerend T
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113 B)

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

Pierwsza obserwacja jest malejacy czas dodawania rekordéw oraz rosnacy czas wyszu-
kiwania wraz z rosnagcym parametrem 7. Wynika to ze zmian topologii drzewa FALSM.
Im wigksze T', tym wiecej pozioméw posiada drzewo, a nowe zbiory danych czesto laduja w
nizszych poziomach. To z kolei wptywa na minimalizacje liczby reorganizacji oraz zmniej-
szenie kosztéw samej reorganizacji, poniewaz poziomy zawieraja mniej danych. Niestety,
wraz ze wzrostem poziomow, ro$nie liczba weztéw, ktore musimy wezytaé¢ podcezas wyszu-

kiwania, co przektada si¢ 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
wartoséci T' struktura FALSM wykonuje kwerendy znacznie dtuzej niz zwykta struktura
LSM. Zbyt duza liczba poziomdéw zmniejszyta czas dodawania elementéw, jednak dra-
stycznie wydtuzyta czas wyszukiwania, co w efekcie koncowym przetozylo sie na gorsza
efektywno$¢ niz w indeksie LSM.

Trzecia i najwazniejsza obserwacja jest wybér optymalnego T'. W przypadku zestawu
T'a, najlepszy wynik FALSM osiagnat dla T" = 25. Jednak juz dla pozostatych zestawow,
przy takiej wartosci T, indeks okazal sie gorszy od zwyktego LSM. Gdy liczba wyszukiwan
jest dos¢ duza, najlepiej ustawi¢ T na wartosci 3, 4 lub 5. Przy takich wartoéciach 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 (719 B)

W kolejnej serii eksperymentow sprawdzilismy wptyw rozmiaru tabeli na wybor naj-
lepszej wartosci T'. Eksperymenty zostaly przeprowadzone na tabelach: Nowe Zamodwienie
(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 si¢ operacji dla matej tabeli
Nowe zaméwienie o rozmiarze 20 B. Wynika to z faktu, ze wiekszo$¢ danych trafita do bu-
fora i nie zostata przepisana na docelowy poziom (pamieé¢ dysku SSD). Poniewaz bufor dla
obu indekséw: FALSM i LSM, jest ustawiony na te sama wielko$¢ 4 MB, czas wykonania
sie kwerend dla tych indeksow byt doktadnie taki sam. Analizujgc wyniki z eksperymentu
przeprowadzonego na duzej tabeli Klient o rozmiarze 719 B, mozemy stwierdzi¢, ze im
wiekszy rozmiar rekordu, tym wybor parametru 1" jest wazniejszy. Wynika to z faktu, iz
im wigkszy rekord, tym wigcej czasu kosztuje jego przepisanie podczas reorganizacji struk-
tury. Zatem dobry wybér poziomu docelowego potrafi drastycznie obnizy¢ czas wstawiania
danych. W tym przypadku najlepszy catkowity czas zostal osiagniety 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 (113 B)
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Rysunek 6.10: Czas wykonania zestawu kwerend T'g
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Sklep (113 B)

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-
stawiajg wyniki odpowiednio dla dyskéw Samsung, Toshiba i Intel. Poréwnujac ze soba
wszystkie trzy dyski, widzimy, ze szybkos¢ odczytu jak i zapisu nie ma wplywu na wy-
bor najlepszego parametru T'. Okazato sie, ze gtéwnie rozmiar strony i bloku ma wplyw
na osiagi FALSM. Rozmiar strony, jak i parametr 7', ma wptyw na topologi¢ drzewa:
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im mniejsza strona, tym wiecej ich jest w jednym wezle. To oznacza, ze musimy zapisaé
lub odeczytaé¢ wigcej stron podczas obstugi pojedynczego wezta. Z obserwacji wynika, ze
na dyskach o mniejszych stronach optymalne T' znajduje si¢ w okolicach wartosci 20-25.
Jednak warto zaznaczy¢, ze czas catkowity wykonania sie kwerend nie odbiega wiecej niz
3% od poprzedniej optymalnej wartosci 5. Mozemy zatem uznaé, 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 wspominaliémy 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 zwyklego dodawania do bufora
na strukturze LSM.
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Rysunek 6.11: Znormalizowany czas
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113 B)

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

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

2. ZRg - b5 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 100 000 rekordéw, 5 wyszu-
kiwan o podanej selektywnosci (domyg$lnie 1%) oraz usuwanie 100 000 rekordéw,

3. ZR¢ - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 10000 000 rekordéw, 20
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Rysunek 6.12: Znormalizowany czas
Dysk: Toshiba VX500
Tabela: Sklep (113 B)

wyszukiwan o podanej selektywnosci (domyslnie 1%) oraz usuwanie 1000 000 rekor-
dow,

4. ZRp - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 1000 000 rekordow, 10 wy-
szukiwan o podanej selektywnosci (domys$lnie 1%) oraz usuwanie 10 000 rekordéw.

Zaproponowany zestaw kwerend wykonujemy na indeksie zawierajacym juz wiele danych.
W naszym przypadku, najpierw wstawilismy do indekséw 10 mln danych, a nast¢pnie
wykonaliSmy kwerendy i zmierzyliSmy czas jak i wykorzystanie pamieci dysku SSD za
pomoca odpowiednich licznikéw dostarczanych przez symulator SIPS. Przypomnijmy, ze
w tych eksperymentach FALSM ma ustawiony parametr 7' na stala wartosc¢ 5.

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
wystepuje duzo zbiorczych dodawan, to mimo iz czas wyszukiwania jest zwickszony przez
obecnos¢ 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
catkowita liczbe zapisanych bajtéw podczas przeprowadzania eksperymentow. Jak widaé
mamy doktadnie ten sam trend co na wykresach omawianych wczeéniej. FALSM zapisuje
nawet 5H-krotnie mniej bajtow na dysku SSD niz indeks LSM.
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Rysunek 6.15: Znormalizowany czas
Dysk: Samsung 840
Tabela: Klient (719 B)

Nowe zamoéwienie Sklep Klient
Zestaw | LSM | FALSM LSM | FALSM | LSM | FALSM
ZR4 0 0 0 0 33 KB 33 KB
ZRp | 58 KB 58 KB 416 KB | 349 KB | 44 MB | 2,9 MB
ZRcs | 24 MB 4,4 MB 170 MB | 28 MB | 1,3 GB | 250 MB
ZRp 2 MB 500 KB 142 MB | 24 MB | 110 MB | 27 MB

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 3,9 s 20 s 20 s 122 s 122 s
ZRp 0,4 s 0,4 s 2s 1,7 s 18 s 13 s
ZRc 87's 17 s 10 min | 1,8 min | 80 min | 16 min
ZRp 7,78 2s 52 s 10 s 7 min 1,5 min

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

W poprzednich eksperymentach, gdy sprawdzaliSmy wptyw parametru T na efektyw-
no$¢ struktury FALSM, dowiedzieliSmy sie, ze rozmiar strony dysku SSD ma wptyw na
wybér T'. Analizujgc wyniki zestawu umieszczone w tabeli 6.4, widzimy, ze przy ustalo-
nym juz 7T', rozmiar strony i bloku nie majg wplywu na czas wykonania sie 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 zestawie-
niu, Intel DCP4511, osiaga najlepsze czasy we wszystkich zestawach. Wynika to gtéwnie
z faktu, iz ani LSM ani FALSM nie uzywaja losowych zapisow. Ich procedury dodawa-
nia nowych elementéw dziataja w taki sposéb, ze zawsze kontroler dysku moze dziataé
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Rozdzial 6
Samsung 840 Toshiba VX500 | Intel DCP4511
Zestaw | LSM | FALSM | LSM | FALSM | LSM | FALSM
ZR, 20s 20 s 20,2 s 20,2 s 5,6 s 5,6 s
ZRp 2s 1,7 s 2s 1,7 s 0,2s 0,2 s
ZRe | 10 min | 1,8 min | 10,5 min | 1,9 min | 198 s 34 s
ZRp 52's 10 s 53 s 10 s 16,8 s 3,28

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

w trybie sekwencyjnym. Dlatego, mimo bardzo wolnego zapisu losowego, Intel uzyskuje
najkrotszy czas wykonania kwerend.

Podobne wnioski uzyskujemy ze sprawdzenia efektywnosci indekséw na réznych tabe-
lach. 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 eksperymentéw. 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 Z R¢. Jedyna zmiana zaistniata w zestawie
Z Rp. Przy uzyciu tabeli Nowe zamowienie o rozmiarze 20 B, FALSM uzyskat wynik okoto
4 razy lepszy niz LSM, a na tabeli Sklep oraz Klient uzyskal wyniki okoto 5 razy lepsze
od klasycznej struktury.

6.4 Indeksowanie kolumnowe

Chociaz indeksowanie wierszowe nadal jest domyslnym sposobem zapisu w wielu
systemach baz danych, zapis kolumnowy w ostatnich latach znaczaco zyskal na popular-
nosci. Wynika to z faktu, ze wiekszos¢ zapytan do baz danych nie potrzebuje informacji ze
wszystkich kolumn. W wierszowej implementacji marnujemy odczyty z dysku na wczyta-
nie catego wiersza i wytuskanie tylko potrzebnych atrybutéw. W podejéciu kolumnowym
na jednej stronie w pamieci przetrzymywane sg wartosci pojedynczej kolumny dla kilku
rekordéw, co pozwala podczas wyszukiwania wezytywadé tylko potrzebne informacje. Nie-
stety, podejscie kolumnowe jest wolniejsze podczas zapisywania nowych rekordéw, ponie-
waz 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 [33]. Opisany on zostal doktadnie w rozdziale 2. Przypomnijmy jednak najwaz-
niejsze aspekty tego systemu. C-Store zapisywal tabele w dwdch osobnych sekcjach: sekeji
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 zyskato na popularnosci, dzigki czemu
wiekszos¢ nowoczesnych silnikéw baz danych wspiera ten sposéb zapisu tabeli. Do takich
systemow naleza miedzy innymi: MonetDB [47], PostgreSQL [48], VectorWise [49], Druid
[50] oraz eXtremeDB [51]. Najpopularniejsza struktura danych obecnie uzywana do indek-
sowania rekordéw zapisanych kolumnowo jest PDT [52] (ang. Positional Delta Tree). Ten
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indeks jest stosowany w bazach danych zapisanych w pamieci operacyjnej komputera (ang.
in-memory database) oraz na dyskach twardych HDD. Jednak ze wzgledu na specyfike
dziatania, nie zaleca sie stosowania tej struktury na dyskach SSD. Nowoczesne pamieci
takie jak flash, SSD czy PCM charakteryzuja sie inna charakterystyka, gdzie zapis jest
kilkukrotnie wolniejszy niz odczyt, co sprawia, ze klasyczne struktury danych nie sg efek-
tywne w utozeniu kolumnowym. Algorytm musi spetnia¢ wymogi kolumnowego zapisu,
jak szybka operacja scalania, ale rowniez wykorzystywac¢ techniki przyspieszajace zapis
danych odpowiednie dla uzywanych pamieci. Dobrymi przyktadami sa system PAX [53],
ktéry dzieli wirtualnie strone dysku SSD na mini strony, z ktorych kazda zawiera dane
tylko jednej kolumny, oraz struktura FBDSM [54] (ang. Flash-based Decomposition Sto-
rage Model), dostosowujaca oryginalny pomyst DSM [32] do pamigci flash. FBDSM dzieli
dane na dwie tabele: PT, zapisujaca state dane, oraz LT, zawierajaca wszelkie zmiany.
Ta struktura umozliwia odroczone nadpisywanie danych oraz ich szybsze przetwarzanie
dzieki operacjom pakietowym, co jest korzystne dla pamieci flash, jednak nie rozwigzuje
problemu braku uporzadkowania danych kluczowych i nie jest sortowana wedtug klucza,
lecz wedtug czasu, co utatwia scalanie kolumn w petne rekordy.

6.5 Columned FD-Tree

Poniewaz zadna z wczesniej wymienionych struktur nie wspiera jednocze$nie kolum-
nowego zapisu, szybkiego wyszukiwania po kluczu oraz wsparcia dla dyskow SSD w petni,
zaproponowalem nowsg strukture danych, ktora spetnia wszystkie te wymogi. Struktura
CF-Tree (ang. Columned FD-Tree) [3], oparta na zbiorze drzew [27], sklada si¢ z drzewa
KCF (ang. Key Column FD Tree), przechowujacego atrybut klucza, oraz drzew NCF
(ang. Non-key Column FD Tree), gdzie kazde przechowuje jeden z atrybutéw, ktore nie
sa kluczem. Za pomocsg specjalnego algorytmu scalania atrybutéw w rekord, stworzonego
na potrzeby tej struktury, mozemy w kazdym momencie potaczy¢ wszystkie kolumny i
otrzymaé petny rekord. Struktura CF-Tree charakteryzuje si¢ bardzo szybkim wstawia-
niem nowych elementéw, poréwnywalnym do szybkosci oryginalnego drzewa FD, ktore
zapisywato dane wierszowo, szybkim wyszukiwaniem z zakresu oraz wolniejszym wyszu-
kiwaniem punktowym. Szybkos$¢ wyszukiwania zalezy od liczby kolumn, ktére uzytkownik
chce wezytaé, oraz od wielkosci samego atrybutu. Podczas eksperymentéw zaobserwowano
znaczacy przewage struktury CF-Tree nad FBDSM w kazdych warunkach, oraz przewage
nad wierszowym FD, gdy liczba wczytanych kolumn byta mniejsza niz liczba atrybutéw
sktadajacych sie na caty rekord.

6.5.1 Struktura CF-Tree

Nasza nowa struktura CF-Tree sktada sie z tylu drzew FD, ile atrybutéow ma rekord
w tabeli. Aby zapewnié¢ szybki zapis i odczyt na dyskach SSD, pojedyncze drzewo w
tej strukturze sktada si¢ z kilku pozioméw. Na samej gérze, na poziomie Lg, znajduje
sie bardzo mate drzewo B+ o wielkosci zaledwie kilku stron dysku SSD. Kazdy poziom
wedlug zasady 2 (opisanej pdzniej w tym rozdziale) musi posiadaé¢ tyle samo danych,
co dotyczy réwniez bufora. Z tego wynika, ze rozmiary buforéow dla réznych drzew w
zbiorze CF-Tree nie musza by¢ rowne; ich wielkosci dostosowywane sg w taki sposob, aby
kazde drzewo mogto pomiesci¢ w buforze tyle samo danych co kolumna klucza na KCF.
Poniewaz poziom Lg jest bardzo maly, z tatwoscia zmiesci sie w pamieci RAM. Poziom L
stuzy do buforowania danych, zanim trafia one do dalszych pozioméw (L;, i > 0), ktére
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sg zapisane na dysku SSD. Aby uzyskaé strukture drzewa, liscie w drzewie B+ zawieraja
wskazniki do Ly, czyli pierwszego poziomu zapisanego na dysku. Ponadto, kazdy kolejny
poziom zawiera zbiér wskaznikow do odpowiednich stron pamigci poziomu nizej. Dzigki
takiej strukturze mozemy w tatwy sposob przejs¢ po naszym drzewie od gory do dotu,
aby wyszuka¢ rekord o wskazanym kluczu. Sama procedura wyszukiwania, ze wzgledu na
kolumnowe utozenie danych, jest dos¢ skomplikowana, poniewaz wymaga uzycia nowego
algorytmu scalania atrybutéow w rekord. Procedura wyszukiwania szczegbétowo opisana
jest w dalszej czesci tego rozdziahu.

Kazdy z poziomoéw 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 wspoétczynnik k. Kazdy kolejny poziom zawiera k razy
wiecej blokow (|L;1| = |L;| - k). Podczas eksperymentéw zauwazyliSmy, ze wspétezynnik
k powinien by¢ dobrany odpowiednio do rodzaju kwerendy. Im wigksze k, tym drzewo
jest nizsze, co oznacza, ze koszt wyszukiwania jest mniejszy, ale koszt reorganizacji jest
znacznie wigkszy. 7 tego wzgledu nalezy dobieraé¢ ten wspotezynnik pod konkretny zestaw
kwerend lub ustali¢ neutralng wartos¢. Z przeprowadzonych eksperymentéw wynika, ze
neutralne wartosci k mieszcza sie w przedziale 5;10. W naszej nowej strukturze wyroz-
niamy 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 bedg to zwykte
wartosci danej kolumny, ktéra nie jest kluczem.

2. Usunieta dana (ang. deleted entry) — aby zminimalizowaé liczbe zapiséw na dysku
SSD, skorzystaliSmy z leniwego mechanizmu usuwania dostepnego w drzewie FD.
Zamiast usuwac rekord natychmiastowo, co doprowadzitoby do reorganizacji wszy-
stkich drzew, wstawiamy nowy rekord oznaczony jako dye, o takim samym kluczu
jak rekord, ktéry chcemy usunagé. Dzielimy wiec rekord na atrybuty i wstawiamy
wartosci poszczegdlnych atrybutéw do odpowiadajacych im drzew, oznaczajac przy
tym wartos¢ jako ,,do usuniecia”. Gdy dane podczas nieuniknionej migracji pozio-
méw w dot spotkaja sie, sg usuwane ze struktury. Operacja ta jest doktadnie opisana
w kolejnych sekcjach tego rozdziatu.

3. Zewnetrzny wskaznik (ang. ezternal fence) — ten element struktury zawiera trzy
pola. Pierwszym z nich jest identyfikator strony, na ktéra wskazuje (PI1D) z poziomu
nizej. Drugim polem jest wartosé¢ pierwszego (czyli najmniejszego) klucza strony, na
ktora wskazuje. Warto zwrécié uwage, ze wskaznik zawiera warto$é¢ klucza na kaz-
dym drzewie KCF i NCF. Poniewaz operacja scalania pozioméw wykonywana jest
jednoczesnie na wszystkich drzewach w obrebie CFT, istnieje mozliwosé skopiowa-
nia odpowiedniej wartosci klucza z KCF podczas tworzenia wskaznika w drzewach
NCEF. Ostatnim polem jest tablica numEntriesBeforePageArray, ktéra zawiera
warto$ci numEntries Be forePage kolejnych stron na Sciezce od obecnej strony do
liscia w drzewie z kluczem (lub wartoécia innego atrybutu skorelowanego z kluczem)
rownym wartosci klucza danego wskaznika. Podczas operacji scalania poziomow, 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 dwa
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czas

1.
2.
3.

pola. Pierwszym z nich jest wskaznik na strone z poziomu nizszego (PID). Drugim
polem jest wartos¢ klucza. Tym razem nie jest to klucz strony, na ktérag wskazuje, ale
klucz najmniejszego klucza na poziomie, na ktérym znajduje si¢ wewnetrzny wskaz-
nik. Tak samo jak w przypadku zewnetrznego wskaznika, wartos¢ klucza brana jest
z drzewa KCF niezaleznie od tego, czy wskaznik znajduje sie¢ w drzewie KCF czy
NCF. Kazda strona jako pierwszy element musi posiada¢ wskaznik, aby utrzymac
strukture drzewa i wszystkie wlasnosci struktury FD jak i CFT. Jedli strona nie za-
wiera zewnetrznego wskaznika, woéwczas tworzony jest wewnetrzny wskaznik, ktoéry
wskazuje na te samag strone, co poprzedni wskaznik danego poziomu.

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

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 na poziomie L; .

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

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

key réwng wartoéci 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 numEntriesBeforePageArray,
ktora sktada 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 CF-Tree dla rekordu o 2 atrybu-

tach. 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 £ jest ustawiony na war-

tosé

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 warto$ci w drzewie KCF nie moga sie powtarzaé¢, poniewaz klucz
jest unikalny, to wartosci w NCF moga sie powtarzaé¢, poniewaz nie sg kluczem rekordu.

1.
2.

Jak juz wiemy, w drzewie wyrézniamy 4 rodzaje rekordow:
Normalne - dane, ktére uzytkownik dodat do bazy (na rysunku np. (2, G), (K,9)).

Do usuniegcia - dane, ktére uzytkownik chce usunaé, ale ze wzgledu na system le-
niwego usuwania, zamiast przeprowadza¢ nadmiarowg reorganizacje drzewa, doda-
jemy rekord do usunigcia (na rysunku mamy (8, V') na poziomie Ls, oraz (8,V) do
usuniecia na poziomie Ly).
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KCF (Kolumna z kluczem)

(0,0,0)

LO
(0,0) (1,8)
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© G ® \ (12)

NCF (Kolumna z danymi)

(0,0,0)

o
(0,0 (1,8)

© G ® \ (12)
o E B I

Vr
Strona Pamigci flash i i Strona Pamieci flash

Rekord do
usuniecia

Zewnetrzny

‘ Zwykly Rekord wskaznik

Rysunek 6.16: Przyktadowa struktura CF-Tree

3. Wskaznik wewnetrzny - na rysunku jest to (15) na poziomie L. Warto zauwazy¢,
ze wartos¢ tego wskaznika jest taka sama w drzewie KCF jak i NCF.

4. Wskaznik zewnetrzny - wskaznik na poziom nizej, ktory procz wartosci i wskaznika
na strone zawiera takze tablice numFEntriesBe forePageArray. Tablica ta zawiera
liczbe danych zapisang przed stronami na Sciezce od wskaznika do liscia. Przy-
ktadowo, wskaznik (15, (1,8)) wskazuje na stron¢ P2 poziomu L,. Przed ta strona
mamy tylko jedna normalna dana (4,U), pézniej nasza Sciezka prowadzi do P3 na
poziomie Lo. Przed ta strona 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. Przykladowo chcemy znalezé rekord o
kluczu 10. Najpierw szukamy klucza 10 w drzewie KCF. Ta procedura nie rézni si¢ od
zwyktego wyszukiwania w drzewie FD. Poczgtkowo mamy w buforze tylko wskaznik 2.
Zatem odwiedzamy strone P1. Tutaj szukamy wskaznika o najwickszej warto$ci mniej-
szej niz 10. Wskaznik 2 spetnia ten warunek. Wezytujemy zatem kolejna strone - P1.
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Tym razem to wskaznik o wartosci 9 jest najwiekszym wskaznikiem, zatem odczytujemy
kolejng strone i znajdujemy wartos¢ 10. Wiemy zatem, ze nasz rekord zostal zapisany
na poziomie L3, na stronie P2 na pozycji 6. Majac wszystkie informacje, mozemy wyko-
naé algorytm scalania atrybutow. Wykorzystujac tablice numEntriesBe forePageArray
musimy znalez¢é atrybut na pozycji 6. Zatem odczytujemy bufor drzewa NCF. Mamy
tutaj tylko 1 wskaznik, a wiec wezytujemy strone P1. Teraz szukamy takiego wskaz-
nika, ktéry ma ostatnia warto$é¢ tablicy maksymalna ale nie wigksza niz 6 (ostatnia,
wartosé, poniewaz szukamy danej w ostatnim poziomie). Wskaznik 2 spetnia ten waru-
nek, poniewaz warto$¢ numEntriesBe fore Page Array[2] = 0, a dla kolejnego wskaZnika,
15 warto$¢ numEntriesBe forePageArray[2] = 8. Odezytujemy kolejng strone zawiera-
jaca (2,U,9,14). Kolejny raz musimy znalezé odpowiedni wskaznik na podstawie tablicy
numEntriesBe forePage Array. Wskaznik o wartoéci 9 spelia 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 zbior drzew FD, samo wstawianie odbywa sie tak samo jak w
drzewie FD, z ta roznica, ze rekord otrzymany od uzytkownika dzielimy na pojedyncze
atrybuty. Klucz rekordu wstawiamy do KCF-Tree, a pozostate kolumny do NCF-Tree.
Pamigtajmy, ze kazde z drzew FD w zbiorze posiada swoj bufor w pamieci RAM oraz
ze kazde drzewo musi posiadaé¢ tyle samo danych na kazdym poziomie, réwniez w bufo-
rze. Oznacza to, ze rozmiary buforéw sg rézne, dostosowane do rozmiaru atrybutu, ktory
przechowuja. Gdy bufor drzewa KCF jest pelen, nastepuje scalanie poziomu Lg (bufora) z
poziomem L;. Scalanie wykonujemy rownolegle na kazdym drzewie, aby zachowa¢ wszyst-
kie wtasnosci struktury CF.

Wyszukiwanie

Wyszukiwanie podzielone jest na dwie fazy. Pierwsza polega na znalezieniu poziomu i
pozycji w tym poziomie dla szukanego klucza w KCF. Nastepnie trzeba znalez¢ wszystkie
wartosci, ktore zazadal uzytkownik w kwerendzie. Poniewaz mamy utozenie kolumnowe,
nie musimy ltaczy¢ wszystkich atrybutéw w caly rekord. Wystarczy potaczyé tylko te
kolumny, ktore beda potrzebne w zapytaniu, co znaczaco zmniejsza koszt wyszukiwa-
nia w poréwnaniu do ulozenia wierszowego, gdzie zawsze musimy wczytaé caty rekord.
Podczas wyszukiwania punktowego potrzebujemy tylko pojedynczego rekordu (lub jego
fragmentu). Gdy juz znamy pozycje i poziom klucza, mozemy wykonaé algorytm scala-
nia atrybutéw, aby znalez¢ pozostate wartosci. Oznacza to, ze za kazdym razem musimy
przeszukadé 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, wyszukiwanie punktowe jest wolniejsze na utozeniu kolumnowym, poniewaz
zamiast pojedynczego przejscia po drzewie, mamy tyle przejsé, ile kolumn musimy zwré-
ci¢ w zapytaniu. O wiele lepsza sytuacje mamy podczas wyszukiwania catego zakresu. Za
pierwszym razem, gdy musimy znalez¢ pierwsze atrybuty i ich pozycje, uzywamy algo-
rytmu scalania atrybutow. Pdzniej jednak, wiedzac, ze z drzewa KCF musimy odczytaé
kolejno n wartosci, te same n kolejnych wartosci odczytujemy z pozostatych drzew bez
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konieczno$ci ponownego wyszukiwania ich pozycji w drzewie. Zatem utozenie kolumnowe
posiada bardzo szybkie wyszukiwanie zakresu kluczy, ktére jest tym szybsze od uloze-
nia wierszowego, im wicksza jest selektywnos$é¢ i mniejszy podzbiér wartosci rekordu do
wcezytania.

Usuwanie

Usuwanie rekordu o podanym kluczu nie nastepuje natychmiastowo. 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: ory-
ginalny oraz ten do usunigcia, wtedy usuwamy oba rekordy. Ta operacja realizowana jest
jako brak zapisu poszczegolnych rekordow ze starych zbiorow do nowego zbioru. Oczywi-
Scie, operacja usuwania, jak i dodawania rekordu do usuniecia, odbywa sie na wszystkich
drzewach KCF i NCF jednoczesnie.

Scalanie pozioméw

Reorganizacja drzewa przeprowadzana jest, gdy ktorys z pozioméw nie ma wolnego
miejsca na kolejne elementy. Wtedy uruchamiamy proces scalania dwoch poziomow: obec-
nego i kolejnego ponizej niego. Jesli 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 pojemnosé jest dostosowana tak, aby na kazdym pozio-
mie mogto pomiesci¢ tyle samo danych, co w pozostatych drzewach. Dlatego gdy istnieje
potrzeba wykonania reorganizacji na gtéwnym drzewie KCF, to réwniez 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 mo-
mencie powinnismy przepisa¢ warto$¢ z poziomu L;, bo warto$¢ obecnego klucza na tym
poziomie jest najmniejsza wsrdéd wszystkich kluczy, to przepisujemy odpowiednie wartosci
(dane z odpowiednich pozycji i pozioméw) ze wszystkich drzew w obrebie CFT. Dzieki
temu zachowujemy wszystkie wtasnosci struktury. Podczas reorganizacji pamigtamy, ze
jesli poziom L;_; bedzie zawierat 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. Moz-
liwe, ze podczas tego procesu poziom L) réwniez nie bedzie mial wystarczajaco miejsca,
aby pomiesci¢ wszystkie dane. Wtedy wykonujemy scalanie pozioméw L. z L;,,. Proces
ten powtarzamy rekurencyjnie do momentu uzyskania poziomu mieszczacego wszystkie
rekordy.

Scalanie atrybutéow

Scalanie atrybutéw w jeden rekord to najwazniejszy i zarazem najtrudniejszy do
zaprojektowania algorytm w kolumnowym uktadzie indeksu. Bez tego algorytmu nie by-
libySmy w stanie potaczy¢ z powrotem atrybutéw zapisanych w drzewach KCF i NCF
w caly rekord, co oznaczatoby zerows przydatnosé struktury CFT. Algorytm scalania
opiera si¢ na zalozeniu, ze kazde drzewo posiada tyle samo danych na kazdym z pozio-
mow. Oznacza to, ze jesli znalezliSmy atrybut na pozycji pos danego poziomu lvl, to
nalezy go potaczy¢ z innymi atrybutami na tej samej pozycji tego samego poziomu. Do-
konaé tego mozemy dzieki tablicy numFEntriesBeforePageArray, ktora zawiera liczbe
danych zapisanych przed stronami na $ciezce od obecnego wskaznika (réwniez od korze-
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nia) do liscia. Wiedzac, ze kazda strona musi zawiera¢ przynajmniej jeden taki wskaznik,
mamy pewnos$é, ze w kazdym momencie mamy dostep do tej informacji. Za jej pomoca
mozemy jednoznacznie wyznaczy¢ strone, ktora zawiera atrybut na szukanej pozycji pos.
Sama procedura jest bardzo prosta i wzglednie szybka, poniewaz na kazdym poziomie
wystarczy odczytac tylko jedng strone. Zatem koszt takiego scalenia jest logarytmiczny,
podobnie jak wyszukiwanie punktowe w oryginalnym drzewie FD.

6.5.3 Opis algorytmow

Pseudokod 6.3 przedstawia doktadng liste krokow, jaka nalezy wykonaé, aby scali¢
ze sobg oba poziomy w obrebie catego zbioru CFT. Sam algorytm jest bardzo podobny
do scalania posortowanych list. Porzadek reorganizacji ustalaja klucze zapisane w drzewie
KCF. Wiemy, ze kazdy poziom zawiera tyle samo danych oraz ze kazdy element poziomu
na pozycji pos jest czescig tego samego rekordu. Zatem reorganizacja musi zosta¢ wyko-
nana na wszystkich drzewach KCF i NCF w taki sam sposob, aby nie zaburzy¢ wtasnosci
drzew. Linia 5 jest odpowiedzialna za pominigcie, czyli usunigcie wszystkich wskaznikéw
na poziomie L;_;. Mozemy tak postapi¢, poniewaz poziom L; bedzie usuwany i nadpisany
nowym poziomem L.. Zatem wszystkie wskazniki na poziomie L;_; stana si¢ nieaktualne.
Poziom L;,1 zostaje bez zmian (chyba ze rekurencyjnie wywotamy algorytm z linii 40),
wiec nie mozemy usunaé¢ wskaznikéw zewnetrznych. Gdybyémy to zrobili, straciliby$my
bezpowrotnie dostep do poziomu L; ;. Z kolei wskazniki wewnetrzne na poziomie L; nie
sg juz potrzebne. Zostaly stworzone tylko dlatego, zeby byl spelniony warunek mowigcy
o tym, ze pierwszy rekord na stronie musi by¢ wskaznikiem. Poniewaz zmieni si¢ uktad
poziomu L;, ktéry zostanie przepisany do L., réwniez zmienia sie wskazniki wewnetrzne.
Zatem pominiecie wszystkich wskaznikéw wewnetrznych w linii 6 jest prawidtowe. Linie
7-8 sg odpowiedzialne za usuwanie rekordéw. Tak jak wspominaliSmy, usuwanie elemen-
tow nie odbywa sie natychmiastowo. Zamiast tego wstawiany jest rekord o tym samym
kluczu odpowiednio oznaczony jako rekord do usuniecia. Gdy podczas scalania pozio-
mow napotkamy na pare takich rekordéw, woéwczas usuwamy je, pomijajac oba rekordy
w algorytmie. Oznacza to, ze zaden z nich nie zostanie wpisany do nowego poziomu L.
Nastepnym krokiem algorytmu jest wybor poziomu, z ktérego musimy przepisa¢ dane
znajdujace sie w pamieci wskazywanej przez obecne wskazniki e; i e;_;. Oczywiscie, prze-
prowadzajac reorganizacje, musimy zachowa¢ liniowy porzadek w drzewie. Musimy zatem
wybra¢ wskaznik, ktéry ma mniejsza wartosé¢ klucza. Jesli wybrany zostanie poziom L; 1,
sytuacja jest bardzo prosta. Poziom ten zawiera tylko normalne dane, poniewaz wskaz-
niki zostaty usuniete w linii 5, a rekordy do usuniecia w linii 8. Poniewaz klucze zapisane
w drzewie KCF nadaja porzadek w catym zbiorze CFT, bierzemy dane ze wszystkich
drzew jednocze$nie, majac na uwadze, ze musimy je wezytaé z poziomu L;_; (linie 9-12).
Gdy wybierzemy poziom L;, sytuacja jest troche bardziej skomplikowana. Na tym po-
ziomie, oprocz normalnych danych, sa jeszcze zewnetrzne wskazniki, ktore sg potrzebne
do budowania struktury numFEntriesBe forePage Array, wykorzystywanej w algorytmie
scalania atrybutéow (6.4). Pamietajmy, ze gdy pierwsza dana na stronie dysku SSD nie
jest wskaznikiem zewnetrznym, to tworzony jest jego wewnetrzny odpowiednik, ktory
przyjmuje wartos¢ wskaznika taka, jak ostatni zewnetrzny wskaznik na tym poziomie.
7 tego wzgledu, gdy napotykamy wskazniki na poziomie L;, zapisujemy je w tymczaso-
wych zmiennych, aby zawsze mie¢ do nich dostep (linie 14-18). Poniewaz kazdy atrybut
moze mie¢ rézny rozmiar (wielkosé wyrazona w bajtach), dany poziom w obrebie drzew
CFT moze sktadac si¢ z roznej liczby stron dysku SSD. Zatem moze zawieraé¢ rézng liczbe
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wskaznikow zewnetrznych. Przepisywanie normalnych danych musimy synchronizowaé po-
miedzy 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 wskaznikow z L; do nowego poziomu L, musimy pamietaé, aby odpowiednio zbudowaé
nowy poziom oraz zachowac¢ strukture drzewa poprzez odpowiednie potaczenia z poziomu
wyzszego do nowego poziomu (linie 19-24). Gdy tworzymy nowa strone, musimy stworzy¢
odpowiedni wskaznik na te strone. Zapisujemy do niego pierwszy klucz strony, wskaz-
nik na obecng strone oraz tworzymy tablice numEntriesBeforePageArray. Tablica ta
zawiera liczbe danych zapisanych przed strona, na ktora wskazuje, oraz na kolejnych
poziomach na $ciezce do liScia. Dlatego jako numEntriesBe fore Page Array|0] przypisu-
jemy warto$¢ p.numEntriesBeforePage, ktéra 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 strong¢ 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 stworzyliémy nowa strone. Réwniez w tym przypadku krok ten wykonujemy dla KCF
i wszystkich drzew NCF. Do ostatnich krokéw algorytmu naleza sprawdzenie, czy nowy
poziom jest w stanie pomiesci¢ wszystkie wpisane do niego wartosci. Jesli nie, to musimy
rekurencyjnie wykona¢ nasz algorytm dla pozioméw L) i L;yq. 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 sie gléwnie na wartosciach tablicy
numEntriesBe fore PageArray, ktéra wypeliana jest podczas reorganizacji pozioméow
(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 zawieraja wskazniki wraz z tablica num EntriesBe fore Page Array, ktora okredla, jak
wiele danych zostato zapisane przed strona, na ktérag wskazuje wskaznik. Wiemy zatem,
ze poszukiwania w drzewie FD musimy zacza¢ od strony, ktora miata najwickszg wartosé,
ale mniejsza od e.pos (linia 3). Posiadajac taka strone mozemy zaczaé¢ poszukiwania. Na
kazdym poziomie drzewa FD réwniez szukamy takiego wskaznika, dla ktérego wartosé
numkEntriesBe fore PageArray jest najwieksza, ale mniejsza od e.pos (linie 6-8). Warto
zauwazy¢, ze ta procedura wezytuje tylko jedna 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 Dowd6d poprawnosci algorytmu scalania atrybutéow

Teraz postaramy sie udowodni¢ poprawnosé¢ algorytmu columnM erge, to znaczy po-
kazemy, ze potrafimy jednoznacznie dopasowaé wartos¢ na kazdej z kolumn.
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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
External.numEntriesBe forePageArrayli], i > 0

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 # EXTERNAL_FENCE 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
2
3

o N O B

10
11
12
13
14

15

16

Niech e.lvl bedzie poziomem entry e

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

Niech p bedzie strona wskazywang przez Wskanik f pochodzacego z
Buforowanego B+ z kolumny 1, takiego ze

fnumEntriesBe forePageArrayle.lvl] ma najwigksza wartosé z mniejszych od
€.pos

while f.lvl < e.lvl do

Niech f bedzie pierwszym wskaznikiem na stronie p

while f.numEntriesBeforePageArrayle.lvl — f.lvl] < e.pos do

L ptr = f.pid

Niech f bedzie nastepnym wskaznikiem na stronie p

p = ptr
counter := p.numEntriesBe forePage
Niech €’ bedzie pierwsza dang na stronie p
while counter < e.pos do
if ¢'.type = NORMAL then
L counter := counter + 1

Niech €’ bedzie nastepna dang na stronie p

return ¢

Najpierw wprowadzmy niezbedne oznaczenia:
o Niech PT'R;, bedzie zbiorem wskaznikéw na poziomie L;,
o Niech PAGE], bedzie zbiorem stron na poziomie L;,

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

o Niech page}. < pager, oznacza, ze strona page jest zapisana przed strong pager,
na poziomie Lj;.

e Niech PT' Ry, page bedzie zbiorem wskaznikéw zapisanych na stronie page poziomu
Lia

» Niech PTR}, ., bedzie podzbiorem PT Ry, jqge zawierajacym wszystkie te wskaz-
niki, ktére spetniaja warunek ptr.numEntriesBe forePage Array(lvl — i] < n.

o Poniewaz wskazniki maja zdefiniowany porzadek, mozemy wytoni¢ z nich element
maksymalny ptr,,... Doktadniej mowigc, ptr,.. jest elementem maksymalnym w
zbiorze PTR, jesli dla kazdego ptr’ € PTR takiego, ze ptr' # ptrp.. zachodzi

1 =< ptrmae-

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

Dowdéd. Dowdd jest bardzo prosty. Wystarczy, ze spojrzymy na algorytm scalajacy po-
ziomy. Wskazniki zapisywane sa dokladnie wedtug wczesniej zdefiniowanego porzadku,
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zatem pdzniej zapisany wskaznik nie moze wskazywaé na wcezesniej zapisang strone. Moé-
wigc dokltadniej 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. ¢

Twierdzenie 6.1 Algorytm znajduje poprawng Sciezke ze strony pager, do strony pager,,
ktora zawiera szukang dang na pozycji npos, jesli algorytm ten na kazZdym poziomie Ly
(i < k < j) wybierze maksymalnego ptrpa. ze zbioru PTRIY, . 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’ < ptrpa.. Niech PAGEY, .. i PAGEL, pir,,,, zawieraja strony z poziomu L; dla
poddrzew ukorzenionych odpowiednio w ptr'.pid i W ptr,,q..pid.

Przez page,.i, oraz pagé,.. oznaczamy minimalne i maksymalne strony ze zbioru
PAGEL, pir. Z definicji i wlasnosci CFT wynika, ze

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

Z lematu 6.1, mamy:
PAGE aa < PAYEmin

skad

page. ...numEntriesBeforePage < page,i,.numEntriesBe forePage

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

Zatem, zaczynajac od strony wskazywanej przez wskaznik ptr’ mozemy dotrzeé¢ do wszy-
stkich stron page!,;,, < page < page,, ... W konsekwencji mozemy znalez¢ wszystkie dane
na pozycji pl,,-numEntriesBeforePage < npos < p....numEntriesBeforePage. Na
mocy rownania 6.2, wiemy ze nie mozemy w ten sposob dojsé¢ do danej na pozycji npos.

Zatem zawsze musimy wybiera¢ maksymalny element. ¢

6.5.5 Analiza kosztéow algorytmow

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

e c - liczba kolumn (drzew) w zbiorze CFT
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n - liczba wstawianych danych
e R - rozmiar atrybutu wyrazony w bajtach
o P, - rozmiar strony wyrazony w bajtach

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

size

. L{ - liczba danych na poziomie ¢ zaraz po skonczeniu scalania j
o Weost - koszt zapisu pojedynczej strony
e Rt - 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 - wspétezynnik pojemnosci 2 pozioméw (k = o
e m,; - liczba wywotan algorytmu scalania po n danych dla poziomu ¢
o NPrite _ sumaryczna liczba danych do zapisania podczas m; scalent dla poziomu 4
o Nreed - sumaryczna liczba danych do wezytania podcezas m; scalefi dla poziomu i
o tinsert - Czas potrzebny na dodanie n elementow i przeprowadzenie m; scalen dla
kazdego poziomu ¢
Analiza kosztu algorytmu scalania atrybutéow

Twierdzenie 6.2 Niech T oznacza koszt scalania kolumn. Wtedy

et o ()]

gdzie ¢ oznacza liczbe kolumn (drzew) w zbiorze CFT, k = Lia]

L
pojemnosci 2 poziomow, n jest liczbg wstawianych danych oraz | Lo| jest pojemnoscig bufora

(poziomu 0).

jest wspotczynnikiem

Dowdéd. Podczas scalania atrybutéw na kazdym poziomie ¢ czytamy wartosci pél
numEntriesBe forePage Array|F Dyeight — 1]

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

ptr.numEntriesBe forePage Array|F Dyeignt — 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 = logkz m
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7. tego wynika, ze koszt stworzenia rekordu majgc wybrang wartos¢ dowolnej kolumny
jest réwny:
n
tcolumnMerge = (C - 1) : logk T
| Lo ¢

Analiza kosztu wstawiania rekordu

Algorytm wstawiania dzieli sie¢ na dwie fazy. Pierwsza jest to podzial rekordy na
atrybuty i wstawienie poszczegdlnych 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: analize 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, ktore udato nam sie ustali¢ podczas
analizy drzewa FA | a ktére nie r6znia sie na drzewie FD.

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

czyli
: | L]
linternal;| = :
Pcap

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

czyli
| Lit] w

lexternal;| [ Py

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

|L_,| = |external;_y|, j§ >0
: | L] .
=[] s
Pcap

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

NErte =3 (1Ll + L)

i=1

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

|Lﬂ = |externali_1| - Peqp
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Zatem mamy

NPrite = N (lewternali—1| - Prap + |L1_1])
j=1
NPt = SO(\L | - Prap + |11
j=1
Niwrite = Z((l + Pcap) ' ’Lgle
j=1
Niwm'te = (1 + Pcap) : Z |szl‘ (63)
=1

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

n=">(|Li_1| - lexternall_,|)
j=1
n=>Y (|Li_1| - L7 _4])
j=1
n=m;-|Li_i| =) L],
j=1
NI
n=m;-|Li_i| =) {
j=1 Pcap
S ILE] = (mi - |Lica = ) (6.4)
j=1
Laczac ze soba 6.3 z 6.4 dostajemy
Niwnte =(1+ Pcap) (m; - |Lima| = m) . (6.5)

7 rozdzialu 5 pamietamy, ze aby przeprowadzi¢ scalanie musimy odczyta¢ oba poziomu,
maja one tyle danych ile wpisaliSmy po zakonczeniu poprzedniego scalania, stad

Npeed = 3 (105 + 1L

Jj=1

Aby wyrazi¢ N 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
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Ll = 1L+ |5

Dzieki temu, mozemy tatwo wyrazié N za pomoca NPTite.

Nprite = NN(LL |+ L)
j=1
Nprite = SN|LZH 4 1 1Y L) (6.6)
j=1
Nyead = Nprite N
j=1
Niread — N;urite o L (67)
Pcap

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

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

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

Pop—k— 1 |Li4|

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

FDpeignt—1 ;
o 1 fatiy Rsize : Niwrzte Rsize : Niread
Linsert = — - +
i=1 Wcost Rcost
FDpeight—1
Wcost + Rcost et mg - |Li—1|
Linsert i D Psz’ze ' Z — 1
Wcost ' Rcost i=1 n
FDpeight—1
Wcost + Rcost )z Z P, cap
Zfinsert < " Lgize t Z P -1 (68)
Wcost ' Rcost i=1 cap — kE—1

Wiemy, ze wysokoS¢ trzeba F Djeigne jest logarytmiczna, uzalezniona od wspétczynnika k
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¢ pewna 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
AR | )
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 trzy dyski SSD o odmiennej charakterystyce. Tabela 6.5 zawiera szczegdtowe pa-
rametry wybranych modeli. Zwykle eksperymenty sa przeprowadzane na trzech tabelach:
Sklep, Nowe zamowienie oraz Klient. Poniewaz tym razem przedmiotem eksperymentow
jest kolumnowe indeksowanie baz danych, uzyjemy tylko dwoch tabel, ktore posiadaja
duzg liczbe 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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Pojemnosé Predkos¢ losowego Predkosé¢ sekwencyjnego
Model Interfejs | Strony | Bloku Odczytu Zapisu Odczytu Zapisu
Sarg:(‘)mg SATA | 8KB | 512 KB | 390 MB/s | 182 MB/s | 585 MB/s | 535 MB/s
1;?;};183; SATA | 4KB | 256 KB | 379 MB/s | 267 MB/s | 568 MB/s | 525 MB/s
Intel
DCP4511 NVMe | 4KB | 256 KB | 1,2 GB/s | 240 MB/s | 2 GB/s 1,47 GB/s

Tabela 6.5: Wybrane modele dyskow SSD

Podstawowy zestaw kwerend

Podstawowy zestaw kwerend shuzy do sprawdzenia wydajnosci testowanego indeksu
w sytuacji, gdy uzywa sie go podobnie do zwyktej struktury danych. Pierwotnie zestaw
podstawowy, doktadnie opisany w rozdziale 4, sktadat sie z trzech podstawowych opera-
cji: wstawiania, wyszukiwania i usuwania. Kazda z tych operacji byta przeprowadzana na
jednym rekordzie, a wyszukiwanie byto punktowe i zwracato tylko jeden rekord. Ponie-
waz kolumnowe utozenie danych optymalizuje gtéwnie operacje wyszukiwania, do zestawu
kwerend wprowadziliSmy réwniez wyszukiwanie zakresu kluczy o podanej selektywnosci
(1%, 5%, 10%). Z tego samego powodu zrezygnowaliSmy ze wzorcéw: Z Piapis, Z Podesyt,
Z Pyajans, skupiajac sie tylko na wzorcu Z Ppgesy. Ten wzorzec sklada sie z 15% operacji
wstawiania pojedynczego rekordu, 80% operacji wyszukiwania punktowego lub zakreso-
wego z uzyciem klucza, oraz 5% operacji usuwania pojedynczego rekordu. Zestaw pod-
stawowy okresla tylko stosunek operacji modyfikacji indeksu do wyszukiwan rekordow, a
liczba tych operacji jest dowolna, domyélnie jest to 100 tys. operacji. Poniewaz wybrane
indeksowania opisane ponizej posiadajg buforowanie, to 100 tys. operacji nie wystarczyty,
aby uzyskac stabilne wyniki, dlatego testy przeprowadzono dla 1 mln operacji.

Kazdy eksperyment zostal przeprowadzony z uzyciem trzech rodzajow indeksowania.
Pierwszy to klasyczne drzewo FD, gdzie rekordy zapisane sa wierszowo, analogicznie do
oryginalnego drzewa FD. Dodatkowo wybrano strukture FBDSM [54], ktéra jest zmodyfi-
kowana wersja struktury DSM [32], dostosowana do charakterystyki pamieci flash i dyskéw
SSD. Niestety, chociaz ta struktura zapisuje dane kolumnowo, to nie jest posortowana po
kluczu, co oznacza, ze operacje takie jak wyszukiwanie i usuwanie wymagajg wczytania
catego zbioru danych, aby znalezé pozycje wybranego atrybutu, a nastepnie odczytad
pozostate atrybuty znajdujace sie na tej samej pozycji, ale w innym obszarze pamieci.
Dzieki zastosowanemu buforowaniu i podziatowi na dwie tabele: PT (tabele gtéwna) i LT
(tabele zmodyfikowanych wartosci), znaczaco poprawiono operacje dodawania rekordéw
oraz ich modyfikacji wzgledem pierwotnego pomystu DSM. Ostatnia struktura danych
jest zaproponowana struktura CF-Tree.

Zazwyczaj testujemy indeksy operujace na danych zapisanych wierszowo. W takim
przypadku liczba atrybutow zadanych przez uzytkownika w kwerendzie nie ma znaczenia,
poniewaz i tak musimy odczytac caty rekord z dysku. Jednak tym razem testujemy bazy
danych z kolumnowym utozeniem, dlatego kazdy z eksperymentow zostat przeprowadzony
kilka razy. Za kazdym razem kwerenda zadala wiecej kolejnych atrybutéw. Na przyktad,
podczas testowania indekséw uzywajac danych z tabeli Sklep, kwerenda mogta prosi¢ o
wyszukiwanie wartosci dla trzech kolumn (klucz zawsze mamy podany i jest zwracany w

rekordzie), takich jak W_ID (klucz), W.NAME, W_STREET_1, i W.STREET 2. Dzieki
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Nazwa kolumny Rozmiar kolumny Nazwa kolumny | Rozmiar kolummny
C_ID 4B WD 3B
CDID 1B W NAME 0B
CWID 8B W_STREET_I 20 B
C_FIRST 16 3 W_STREET.2 20 B
C_MIDDLE 2B W CITY 50 B
C_LAST 16 B W STATE oBE]
C_STREET_1 20 B W 7P B
C_STREET 2 20 B W TAX 3B
C.CITY 20 B
C_STATE 2B WD 168
C_ZIP 9B Tabela 6.7: Sklep TPC-C
C_PHONE 16 B
C_SINCE 16 B
C_CREDIT 2B
C_CREDIT_LIM 16 B
C_DISCOUNT 8 B
C_BALANCE 16 B
C_.YTD_PAYMENT 16 B Nazwa kolumny | Rozmiar kolumny
C_PAYMENT_CNT 4 B NO_O_ID 8 B
C_DELIVERY_CNT 4 B NO_D_ID 4B
C_DATA 500 B NO_W_ID 8 B
Tabela 6.6: Klient TPC-C Tabela 6.8: Nowe Zamowienie TPC-C

Tabela 6.9: Atrybuty wybranych tabel TPC-C

temu mozemy zobaczy¢, jak liczba zwracanych kolumn i liczba bajtow wpltywa na wydaj-
no$¢ kwerend, gdy baza danych jest zapisana na wybranych trzech indeksach.

Rysunki 6.17, 6.18 oraz 6.19 przedstawiaja wyniki eksperymentéw dla dyskéw Sam-
sung 840, Toshiba VX 500 oraz Intel DCP4511 odpowiednio. Eksperymenty zostaty prze-
prowadzone na tabeli Sklep, uzywajac zestawu podstawowego Z Py, gdzie stosowano
punktowe wyszukiwanie pojedynczego rekordu. Analizujac wykresy, widzimy, ze struktury
zapisujace dane kolumnowo osiagaja gorsze wyniki niz oryginalne drzewo FD, zapisane
wierszowo. Struktura FBDSM nie jest dostosowana do obstugi kwerend wyszukujacych,
wiec kazda operacja wymaga petnego skanu obszaréw pamieci niezbednych do stworzenia
wyniku kwerendy. Z kolei w strukturze CF-Tree, im wiecej kolumn uzytkownik zazadat w
zapytaniu, tym wiecej obszaréw pamieci musimy wezytac, a co za tym idzie, wiecej razy
musimy wykonaé procedure scalania atrybutéw w trakcie ostatniej fazy wyszukiwania.
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FD-Tree 3 CF-Tree
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Rysunek 6.17: Czas wykonania zestawu kwerend Z FPpgc.yt
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113 B)
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Rysunek 6.18: Czas wykonania zestawu kwerend Z FPpgc.yt
Dysk: Toshiba VX500
Tabela: Sklep (113 B)
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Rysunek 6.19: Czas wykonania zestawu kwerend Z FPpgc.yt
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Sklep (113 B)

Koszt tej procedury jest bardzo niski (logarytmiczny) wzgledem liczby danych w indeksie.
Jednakze, biorac pod uwage, ze wyszukiwanie w strukturach FD oraz CF-Tree réwniez jest
logarytmiczne, koszt scalania znaczaco wplywa na catkowity koszt wyszukiwania punk-
towego. Wierszowa implementacja drzewa FD, podczas wyszukiwania podanego rekordu,
przechodzi przez drzewo z géry na dot tylko raz, wezytujac jedna strone na kazdym po-
ziomie. Mimo ze na koncu zamiast wezytywac tylko potrzebne atrybuty, wezytujemy caty
rekord, to w przypadku tego wyszukiwania nie wptywa to negatywnie na czas wykonania
kwerendy, poniewaz rekord miesci si¢ na jednej stronie.

CZAS [s]
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Rysunek 6.20: Czas wykonania zestawu kwerend Z Fpc.y
Dysk: Samsung 840
Tabela: Klient (719 B)
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Rysunek 6.21: Czas wykonania zestawu kwerend Z FPpgc.yt
Dysk: Toshiba VX500
Tabela: Klient (719 B)

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

Rysunki 6.20, 6.21 oraz 6.22 przedstawiaja wyniki eksperymentéw dla odpowiednio
dyskéw: Samsung 840, Toshiba VX 500 oraz Intel DCP4511, tym razem z uzyciem ta-
beli Klient. W kazdym z testow zastosowano wyszukiwanie punktowe. Pomimo ze rekord
tabeli Klient jest ponad 6 razy wiekszy od rekordu tabeli Sklep, obserwujemy podobng sy-
tuacje. Wierszowa implementacja struktury FD konsekwentnie wykonuje zestaw kwerend
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w najkrotszym czasie. Jest to spowodowane faktem, ze podczas wyszukiwania punkto-
wego wielkos¢ rekordu nie wpltywa na czas wyszukiwania, gdyz zawsze jest wymagany
tylko jeden odczyt, niezaleznie od ilosci bajtow do wezytania. Warto zauwazy¢, ze czas
wyszukiwania w strukturze FBDSM, wraz ze wzrostem liczby zwracanych kolumn, rosnie
teraz szybciej niz w poprzedniej serii eksperymentéw. Wynika to z faktu, iz struktura
FBDSM przeprowadza pelny skan obszaréw pamieci; im wiekszy atrybut, tym wiekszy
obszar pamieci musi by¢ wezytany, co znaczgco wydhuza czas wykonania kwerendy.
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Rysunek 6.23: Czas wykonania zestawu kwerend Z Ppgc.yt
Selektywno$é 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719 B)

Z poprzednich dwoéch serii eksperymentéw wynika, ze charakterystyka dysku wptywa
na czas wykonania zestawu kwerend — szybszy odczyt strony skutkuje szybszym wyszu-
kiwaniem. Jednakze, nie wplyneto to na obserwowany trend: FBDSM zawsze osiagato naj-
gorsze wyniki, a wierszowe utozenie danych byto najlepsze dla wyszukiwania punktowego.
Dlatego w tej serii eksperymentéw zdecydowalisémy skupi¢ sie na wynikach dla najszyb-
szego z wybranych dyskow: Intel DCP4511. Dodatkowo ograniczyliémy badania do tabeli
Klient, poniewaz jej specyfika istotnie wptywa na szybko$¢ wykonywania kwerend wy-
szukiwania. Tym razem zamiast wyszukiwania punktowego zastosowaliSmy wyszukiwanie
kluczy z catego zakresu dla réznych selektywnosci. Rysunki 6.23, 6.24 i 6.25 przedstawiaja
wyniki eksperymentow dla zestawu Z P,qc.,r z uzyciem wyszukiwan dla selektywnosci od-
powiednio 1%, 5% oraz 10%. Tabela 6.10 zawiera szczegdtowe wyniki tych eksperymentow
wraz z liczba zwracanych bajtow przez kwerendy wyszukujace dla uzytych selektywnosci
1%, 5% oraz 10%.

Dla selektywnosci 1% najgorsze wyniki osiggneta ponownie struktura FBDSM. Przy
tak matej selektywnosci korzysci ptynace z odczytywania tylko niezbednych fragmentéw
rekordu s niwelowane przez koniecznos¢ skanowania catego obszaru pamieci. Nalezy za-
uwazy¢, ze chociaz podczas wyszukiwania punktowego struktura CF-Tree osiggata gorsze
wyniki niz wierszowa implementacja FD-Tree, to w tym przypadku, nawet przy matej se-
lektywnosci, zaproponowana kolumnowa struktura osiaga znacznie lepsze wyniki niz kla-
syczna implementacja indeksu. Tym razem procedura scalajaca rekordy jest wywotywana
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Rysunek 6.24: Czas wykonania zestawu kwerend Z Ppgc.yt
Selektywno$é 5%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719 B)

tylko raz podczas kazdego wyszukiwania, gdy ma miejsce pierwsze scalanie atrybutéow.
Nastepnie wystarczy przesuwad sie o tyle samo pozycji rownolegle na kazdym z drzew.
Dzieki temu dodatkowy czas potrzebny na scalanie kolumn jest zminimalizowany, a efekt
odczytu mniejszej liczby stron z dysku SSD znaczaco wplywa na poprawe wydajnosci
obstugi kwerendy. Im mniej kolumn musimy zwrécié¢ uzytkownikowi, tym mniej pamieci
musimy odczytac z dysku. Dlatego czas wykonania kwerendy rosnie liniowo wraz ze wzro-
stem liczby odczytanych bajtow niezbednych do wykonania zapytania. Dodatkowo warto
zauwazy¢, ze nawet w przypadku zwracania catego rekordu, kolumnowy indeks CF-Tree
wykonuje kwerende w czasie poréwnywalnym do wierszowej implementacji drzewa FD.

Wryniki dla selektywnosci 5% 1 10% sg bardzo podobne. Przy tak duzej selektyw-
nosci skanowanie pelnego obszaru pamieci dla pewnych atrybutéw osiaga lepsze wyniki
niz wierszowe indeksowanie. Jednak struktura FBDSM wykonuje kwerende dtuzej niz
wierszowe drzewo FD, szczegdlnie gdy obstuguje kwerende dla catego rekordu. Z kolei
nowa struktura CF-Tree radzi sobie $wietnie, osiggajac za kazdym razem krotszy czas
wykonania zestawu kwerend, nie tylko w poréwnaniu do indeksu FD-Tree, ale takze w
poréwnaniu do struktury FBDSM. Analizujac podstawowy zestaw kwerend, mozemy za-
uwazy¢, ze struktura CF-Tree zawsze osigga gorsze wyniki od wierszowego indeksu przy
wyszukiwaniu punktowym, ale zawsze lepsze wyniki przy wyszukiwaniu z zakresu kluczy.
Dodatkowo, CF-Tree zawsze wykonuje kwerendy szybciej niz struktura FBDSM, ponie-
waz nie tylko zawiera kolumnowe utozenie danych, ale takze jest w pekli posortowana.
Procedury modyfikacji indeksu sg réwnie szybkie co w strukturze FBDSM, a samo wy-
szukiwanie, nie wymagajac skanowania czesci tabeli, jest znaczaco szybsze w poréwnaniu
do implementacji w FBDSM.
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Rysunek 6.25: Czas wykonania zestawu kwerend Z FPpgc.yt
Selektywno$é 10%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719 B)
Selektywnoéé 1% Selektywnoéé 5% Selektywnoéé 10%
Liczba
Zwkracany‘:h FD | FBDSM | CFT | FD | FBDSM | CFT | FD | FBDSM | CFT
olumn
(bajtéw)
2 (8 B) 420 s 573 s 10 s 2084 s 581 s 25 s 4167 s 592 s 48 s

3 (16 B) 420 s 581 s 18 s | 2084 s 605 s 49s | 4167 s 640 s 96 s

4 (32 B) 420 s 591 s 28 s | 2084 s 653 s 97 s | 4167 s 734 s 190 s

5 (34 B) 420 s 593 s 28 s | 2084 s 659 s 97s | 4167 s 747 s 190 s

6 (50 B) 420 s 603 s 37s | 2084 s 707 s 145 s | 4167 s 842 s 284 s

7 (70 B) 420 s 616 s 50 s | 2084 s 766 s 204 s | 4167 s 960 s 403 s

8 (90 B) 420 s 629 s 63s | 2084 s 826 s 264 s | 4167 s 1078 s 921 s

9 (110 B) 420 s 641 s 76s | 2084 s 885 s 323 s | 4167 s 1197 s 640 s

10 (112 B) | 420 s 644 s 76 s | 2084 s 891 s 323 s | 4167 s 1210 s 640 s

11 (121 B) | 420 s 650 s 82s | 2084 s 918 s 350 s | 4167 s 1262 s 692 s

12 (137 B) | 420 s 660 s 92s | 2084 s 966 s 398 s | 4167 s 1357 s 787 s

13 (153 B) | 420 s 668 s 100 s | 2084 s 990 s 422 s | 4167 s 1405 s 835 s

14 (155 B) | 420 s 671 s 100 s | 2084 s 997 s 422 s | 4167 s 1418 s 835 s

15 (171 B) | 420 s 680 s 109 s | 2084 s 1045 s 470 s | 4167 s 1512 s 929 s

16 (179 B) | 420 s 688 s 117 s | 2084 s 1069 s 494 s | 4167 s 1560 s 977 s

17 (195 B) | 420 s 698 s 127 s | 2084 s 1117 s 542 s | 4167 s 1645 s 1072 s

18 (211 B) | 420 s 707 s 136 s | 2084 s 1165 s 590 s | 4167 s 1749 s 1166 s

19 (215 B) | 420 s 713 s 142 s | 2084 s 1178 s 603 s | 4167 s 1773 s 1190 s

20 (219 B) | 420 s 718 s 147 s | 2084 s 1190 s 616 s | 4167 s 1797 s 1214 s

21 (719 B) | 420 s 1012 s 441 s | 2084 s 2656 s 2081 s | 4167 s 4728 s 4145 s

Tabela 6.10: Dokladnie wyniki eksperymentéw dla Z P,4..,: z wyszukiwaniem
zakresowym
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719 B)
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Rozszerzony zestaw kwerend

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

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

2. ZRg - 5 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 100 000 rekordéw, 5 wyszu-
kiwan o podanej selektywnosci (domys$lnie 1%) oraz usuwanie 100 000 rekordéw,

3. ZR¢ - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 10000000 rekordéw, 20
wyszukiwan o podanej selektywnosci (domyslnie 1%) oraz usuwanie 1000 000 rekor-
dow,

4. ZRp - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 1000 000 rekordow, 10 wy-
szukiwan o podanej selektywnosci (domys$lnie 1%) oraz usuwanie 10000 rekordéw.

FD-Tree
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 (719 B)
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Liczba kolejnych zwracanych kolumn

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

W poprzedniej serii eksperymentéw struktura FBDSM osiagneta najgorsze wyniki
pod wzgledem czasu obstugi kwerend. Zaréwno wyszukiwanie punktowe, jak i wyszukiwa-
nie zakresu o matej selektywnosci wykonywaly sie dtuzej w poréwnaniu do indeksowania
CFT oraz do wierszowej implementacji drzewa FD. Réwniez w tej serii eksperymentow
FBDSM prezentowala najstabsze osiagi. Aby lepiej zobrazowaé¢ réznice pomiedzy FD a
CFT, na wykresach nie umiescilismy wynikéw struktury FBDSM. Mimo zZe r6zne modele
dyskéw SSD osiagaly rézne czasy (poniewaz charakteryzuja sie réznym czasem wykonania
odezytu i zapisu), to jednak charakterystyka obserwowana na wykresach byta doktadnie
taka sama. Z tego wzgledu w pracy umiescilismy tylko wyniki dla najszybszego dysku,
Intel DCP4511.

Rysunki: 6.26, 6.27, 6.28, 6.29 przedstawiaja catkowity czas potrzebny do wykonania
zestawoéw Z R4, ZRp, ZR¢, 1 ZRp odpowiednio, ze wzgledu na liczbe zwracanych kolej-
nych kolumn z tabeli Klient (717B). Do eksperymentéw uzyto dysku Intel DSP4511, a
selektywno$¢ ustawiono na 1%. Tabela 6.11 zawiera dokladne wyniki tych eksperymentow.

Zestaw Z R, jest nastawiony na duza liczbe wyszukiwan przy malej liczbie mody-
fikacji tabeli. Przy takim uzyciu bazy danych, preferowanym sposobem przechowywania
danych jest kolumnowe utozenie rekordéw. Dzieki temu, podczas wyszukiwania, wezytu-
jemy tylko potrzebne fragmenty rekordu. Wyniki eksperymentéw potwierdzaja te teze:
poczatkowo, gdy uzytkownik potrzebuje tylko dwie kolumny, czas wykonania kwerendy
przez CF-Tree jest ponad 30 razy mniejszy niz w oryginalnym drzewie FD. Oczywiscie, im
wigcej kolumn musimy wezytaé, tym czas potrzebny na wykonanie zapytania jest wickszy.
Jednak 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 jest nastawiony na modyfikacje tabeli i zawiera tylko 5 wyszukiwan oraz
200 tys. operacji modyfikacji (dodawania i usuwania). Ze wzgledu na charakterystyke tego
zestawu, czas obstugi zapytan w momencie, gdy zwracamy ponad 12 kolumn, jest bardzo
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podobny dla obu struktur. Ponizej tej liczby zwracanych kolumn, CF'T osigga wyniki okoto
10% lepsze od drzewa FD. Wynika to z faktu, iz czas uzyskany przez wyszukiwania jest
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.
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Rysunek 6.28: Czas wykonania zestawu kwerend Z R¢
Selektywno$é 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719 B)

FD-Tree 5
CF-Tree A+
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Liczba kolejnych zwracanych kolumn

Rysunek 6.29: Czas wykonania zestawu kwerend Z Rp
Selektywnosé 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719 B)
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Rozdzial 6
250
FD-Tree T
CF-Tree A-
2 4 6 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 (719 B)
ZR, ZRgp ZRc ZRp
Liczba zwracanych | pry | cpp | pp | cFPT | FD | CFT | FD | CFT
kolumn (bajtéw)

2 (8 B) 34,7 s 1s 239s|199s | 1030s | 1019s | 86 s | 84's
3 (16 B) 34,7 s 1s 239s| 20s | 1030s | 1019s | 86 s | 84's
4 (32 B) 34, 7s | 1,56 s | 2,39s|2,02s|1030s | 1021 s | 86 s | 85 s
5 (34 B) 347s | 166s | 239s|203s|1030s | 1021 s | 865 | 85s
6 (50 B) 347s | 244s | 239s | 205s | 1030s | 10225 | 865 | 85 s
7 (70 B) 34,7s | 3/42s [2,39s(2,07s|1030s | 1024s | 86s | 85 s
8 (90 B) 34,7s | 441s [2,39s(2,09s|1030s | 1026s | 86s | 85 s
9 (110 B) 34,78 | 5,388 | 2,39s|2,12s | 1030s | 1028 s | 86 s | 85 s

10 (112 B) 34,78 | 547s | 2,39s|2,12s| 1030s | 1028 s | 86 s | 85 s
11 (121 B) 34, 7s| 591s | 2,39s|2,13s|1030s | 1029s | 86 s | 85 s
12 (137 B) 34 7s| 6,7s [2,39s|2,15s|1030s | 1030s | 86s | 85s
13 (153 B) 34,7s| 709s | 2,39s|2,16s|1030s | 1031 s | 8 s | 85 s
14 (155 B) 34,7s | 719s [2,39s|2,17s | 1030s | 1031 s | 86s | 85s
15 (171 B) 34, 7s | 797s [2,39s(2,19s|1030s | 1033s | 86s | 86s
16 (179 B) 34,7s | 836s |2,39s| 22s | 1030s | 1033s |8 s | 86 s
17 (195 B) 34, 7s | 9,14s | 2,39s|2,21s|1030s | 1035s | 86 s | 86 s
18 (211 B) 34,75 ] 992s | 2,39s|2,23s|1030s | 1036s | 86 s | 86 s
19 (215 B) 34,75 1 10,128 | 2,39s | 2,24s | 1030 s | 1037s | 86 s | 86 s
20 (219 B) 34,75 | 10,325 | 2,39s | 2245 | 1030 s | 1037 s | 865 | 86 s
21 (719 B) 34,7s | 34,735 12,398 | 2,86s | 1030s | 1042s | 86s | 88s

Tabela 6.11: Doktadnie wyniki eksperymentéw dla zestawoéw rozszerzonych
Selektywno$é¢ 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719 B)
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Cechy charakterystyczne zestawéw ZReo i ZRp sa dosé podobne. Tak jak poprzedni
zestaw Z Rp, obydwa s nastawione na modyfikacje tabeli. Jednak tym razem réznice w
liczbie operacji modyfikacji sa znacznie wigcksze. Zestaw Z R zawiera 20 wyszukiwan i az
11 milionéw modyfikacji. Zestaw Z R sktada sie z 10 wyszukiwan i 1 milion modyfikacji.
Chociaz wyniki obu eksperymentéw réznia sie catkowitym czasem wykonania, charak-
teryzuja sie podobnym trendem i zachowaniem. W obu przypadkach modyfikacje tabeli
zajmujag na tyle duzo czasu, ze wplyw czasu potrzebnego na wyszukiwania jest marginalny.
Nalezy jednak zauwazy¢, ze kolumnowe indeksy sa przede wszystkim zoptymalizowane do
wyszukiwania rekordéw. Nasza zaproponowana struktura CFT nie tylko dobrze radzi sobie
w zestawach dominowanych przez odczyty danych, ale réwniez w przypadku modyfikacji
tabeli. Czas uzyskany podczas obu zestawéw jest bardzo zblizony — réznice nie przekra-
czaja 5% pomiedzy indeksami. Taki wynik jest imponujacy i pozwala wywnioskowaé, ze
CFT jest dobrym wyborem niezaleznie od charakterystyki przeprowadzanych kwerend na
bazie danych.

W kolejnej serii eksperymentéw sprawdzilismy, jak indeksy radza sobie z zapytaniami
o wigkszej selektywnosci. Im wiecej danych musimy wezytaé, tym wicksze korzysci przy-
nosi kolumnowe utozenie danych, ktére pozwala pominaé¢ wiecej niepotrzebnych danych,
ktore wierszowa implementacja musiataby odczyta¢. Rysunki 6.30 oraz 6.31 przedstawiaja,
wyniki tej serii eksperymentow. Tym razem skoncentrowalisémy sie tylko na zestawach
ZRA1ZRe, ktore reprezentuja skrajne charakterystyki zastosowan. Obserwowane wyniki
potwierdzaja naszg hipoteze: przy wickszej selektywnosci, réwniej 5%, kolumnowy indeks
CF-Tree osiaga lepsze czasy nie tylko w zestawie Z R4, ale takze w Z R¢. Dzieje sie tak,
poniewaz przy takiej selektywnosci operacja wyszukiwania staje si¢ kosztem znaczaco
wpltywajacym na catkowity czas wykonania kwerend, co jest widoczne na omawianych
wykresach.

FD-Tree T
1600 |cF-Tree

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

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

Ostatnia seria eksperymentéw zostata wykonana na mniejszej tabeli — Sklep, ktorej
rekord ma rozmiar tylko 113B, w przeciwienstwie do poprzedniej tabeli Klient o rozmia-
rze rekordu az 719B. Celem tej serii jest zbadanie wptywu charakterystyki tabeli (rozmiar
rekordu, liczba kolumn) na réznice pomiedzy wynikami osiagnietymi przy uzyciu indeksu
kolumnowego i wierszowego. Rysunki 6.32 i 6.33 przedstawiaja wyniki ostatniej serii eks-
perymentéw dla odpowiednio zestawow Z R4 1 Z Re, z selektywnoscia ponownie ustawiong
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na 1%. Mniejsza tabela, zawierajaca mniej kolumn, skutkuje mniejszym zyskiem z pomi-
niecia fragmentéw rekordu. Widoczne jest to na prezentowanych wykresach. Przy zestawie
Z R4, indeks kolumnowy CFT osiggnat 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 si¢ znacznie szybciej niz w przypadku poprzednich kwe-
rend. Charakterystyka wykresu 6.33 jest taka sama, jak charakterystyka wykresu 6.28.
W obu przypadkach czas wykonywania kwerend z wykorzystaniem obu struktur jest bar-
dzo podobny. Patrzac na charakterystyke obu wykresow, mozemy stwierdzi¢, ze rozmiar
rekordu nie miat duzego wplywu na czas wykonania zestawu kwerend, poniewaz zestaw
nastawiony jest na modyfikacje bazy, a nie na odczyty. Operacje dodawania i usuwa-
nia przeprowadzane sa podczas reorganizacji drzew na catych rekordach, dlatego liczba
kolumn obstugiwana przez kwerendy nie ma wptywu na ten zestaw.

Podsumowujac, nowa struktura CF-Tree, dzieki kolumnowemu utozeniu danych, wy-
konuje wyszukiwania znacznie szybciej niz oryginalna wierszowa implementacja drzewa
FD. Niestety, podczas wyszukiwania punktowego, CF-Tree musi wykona¢ dodatkowsa pro-
cedure scalania atrybutéw w rekord. Chociaz ten algorytm ma logarytmiczny czas wyko-
nania, to znaczaco wpltywa na pogorszenie wynikow osiaganych przez CF-Tree w stosunku
do FD, nawet gdy nie zwracamy pelnego rekordu. Caltkiem inna sytuacja ma miejsce pod-
czas wyszukiwania catego zakresu, gdzie algorytm scalania jest wykonywany tylko raz, co
ma praktycznie zerowy wplyw na czas obstugi kwerendy. W zapytaniach, ktére wyma-
gaja matego podzbioru atrybutéw, nowy indeks CF-Tree osigga nawet 30-krotnie lepszy
czas od drzewa FD. Oczywidcie przewaga ta zalezy od liczby zwracanych kolumn, se-
lektywnosci zapytania oraz rozmiaru rekordu. Dodatkowo warto zauwazy¢, ze CF-Tree
radzi sobie $wietnie nie tylko w zestawach nastawionych na wyszukiwania, ale réwniez
osigga porownywalny czas wzgledem wierszowego FD w zestawach modyfikujacych baze
danych. Przeprowadzone analizy i eksperymenty pokazuja praktyczna przydatnosé nowej,
zaproponowanej struktury CF-Tree dla baz danych przechowywanych na dyskach SSD.

6.6 Indeksowanie czeSciowe

Stworzenie idealnego zbioru indekséw, ktory zawiera wszystkie potrzebne struktury,
to bardzo trudne zadanie, przed ktérym stajg administratorzy baz danych. Z tego powodu
dazy sie do automatyzacji procesu tworzenia indekséw [55], [56], [57]. Stosuje sie podej-
Scia, ktére probuja dostosowaé struktury bazy danych i kolejne indeksy w odpowiedzi na
zmieniajace si¢ kwerendy. Kolumny, po ktérych sortowane sa dane podczas zapytan, sg
monitorowane i analizowane, aby silnik bazy danych mogl stwierdzi¢, czy potrzebny jest
nowy indeks, oraz czy istniejacy indeks przestat by¢ uzywany. W ciggu ostatnich kilku
lat rozwineto sie kolejne podejscie do automatyzacji procesu indeksowania. W pracach
[58] i [59] zaproponowano Indeks Cracking jako nowa metode automatycznego, iteracyj-
nego tworzenia indeksu. W wyniku dziatania kwerendy czes¢ tabeli jest reorganizowana,
aby dostosowaé sie do aktualnego wzorca zapytania. Proces ten probuje roztozyé koszt
tworzenia indeksu na wiele etapéw. Indeks Cracking uzywa metody podziatu danych na
partycje wzgledem elementéw z zakresu zapytania i dziata podobnie do sortowania szyb-
kiego (ang. quicksort) [60]. Mimo ze Indeks Cracking jest bardzo obiecujacym podej$ciem
do automatyzacji tworzenia indeksu, metoda ta posiada kilka wad. Przede wszystkim cze-
ste reorganizacje na matych czesSciach tabeli moga by¢ stosunkowo wolne, zwlaszcza gdy
uzywane sa dyski SSD. Po drugie, szybko$¢ tworzenia indeksu zalezy od wzorca kwerend.
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Podobnie jak w sortowaniu szybkim, ztozonos¢ obliczeniowa zalezy od wyboru elementu
rozdzielajacego partycje (ang. pivot).

Kolejna metoda automatycznego tworzenia indekséw podczas kwerend zostata za-
proponowana w [15]. Metoda Adaptive Merging, w przeciwienstwie do Indeks Cracking,
korzysta z algorytmu scalania posortowanych list, podobnego do sortowania przez scalanie
(ang. mergesort) [64]. Gdy po raz pierwszy potrzebujemy wyszukaé elementy biorac pod
uwage wartosci z danej kolumny, kopiujemy tabele, wezytujac tyle danych na raz, ile mie-
Sci sie w buforze, a nastepnie sortujemy wartosci w obrebie danej partycji. W kolejnych
zapytaniach usuwamy dane z posortowanych partycji i tworzymy nowa. W ten sposob, po
pewnym czasie, uzyskamy zbior partycji, ktore sa nie tylko posortowane wewnetrznie, ale
takze tworzg posortowany cigg. Obie te metody zostaly doktadnie oméwione w rozdziale
2. Ze wzgledu na schemat dziatania obu algorytmow, Indeks Cracking jest zalecany dla
baz danych zapisanych w szybkiej pamieci operacyjnej komputera, natomiast Adaptive
Merging dla sytuacji, gdy tabela przechowywana jest na pamieciach blokowych, takich
jak dyski HDD czy SSD. Niestety, w oryginalnej wersji Adaptive Merging nie uwzgled-
niono réznic pomiedzy dyskami HDD a innymi pamigciami blokowymi, jak nowsze modele
dyskow SSD. Z tego powodu zaproponowaliSémy nowy system czesciowego indeksowania
danych, dostosowany w petni do charakterystyki pamieci flash i dyskow SSD — Lazy Ad-
aptive 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:

o Buforowanie - Dyski SSD najszybciej przeprowadzajg zapis sekwencyjny, ponie-
waz moga zapisa¢ dane réwnolegle na kilku kosciach jednoczesnie. Podobnie jak
pamieé podreczna procesora (ang. cache) jest wazna dla baz danych przechowywa-
nych w pamieci RAM (ang. in-memory database), tak dla dyskéw SSD kluczowe
jest umiejetne buforowanie danych w pamieci operacyjnej komputera (RAM). Za-
miast zapisywaé kazda dang pojedynczo, co prowokuje liczne operacje kasowania
duzych blokow, efektywniej jest zastosowaé bufor o rozmiarze kilku kilobajtéw, aby
zapisywaé petne strony.

« Wyréwnanie (ang. alignment) - Dyski SSD, uzywajace pamieci flash typu NAND,
odczytuja i zapisuja tylko pelne strony. Jesli potrzebujemy zapisaé pojedynczy bajt,
musimy zapisaé calg strone. Kasowanie bloku jest jeszcze bardziej restrykcyjne, gdyz
mozna je przeprowadzi¢ tylko na pelnym bloku (32-64 strony). Dlatego istotne jest,
aby zapisywa¢ dane w sposob uporzadkowany, aby mozliwe bylo wczytanie wielu
potrzebnych danych jedng operacja, bez marnowania czasu na odczytywanie niepo-
trzebnej zawartosci strony.

e Leniwe usuwanie - Kasowanie bloku jest najwolniejszg operacjg na pamieci flash.
Ze wzgledu na fizyczne ograniczenia, opisane w rozdziale 3, kazdy blok musi by¢
skasowany przed ponownym zapisem danych. Jedli wiec chcemy zmieni¢ wartoscé
na danej stronie, musimy wezyta¢ caty blok do pamieci RAM, zaktualizowa¢ dane,

117



Rozdziatl 6 Politechnika Wroclawska ‘%

skasowaé blok, a nastepnie zapisa¢ go ponownie. Proces ten jest dtugi i kosztowny,
dlatego warto go optymalizowac¢. Skuteczna metoda jest wprowadzenie mechanizmu
dziennikéw, ktory pozwala odroczy¢ kasowanie bloku i agregowaé¢ zapotrzebowanie
na te operacje.

e Zbieranie informacji - Cz¢ste gromadzenie metadanych moze optymalizowac¢ pewne
operacje. Jesli wiadomo, ze tabela jest cze$ciej uzywana do odczytu niz zapisu, warto
przeorganizowac¢ dane tak, aby przyspieszy¢ wyszukiwanie kosztem wstawiania. Nie
nalezy jednak przesadzaé z iloscig tych danych, aby nie dominowaly one kosztow
operacyjnych. Najlepiej przechowywacé je w szybkiej pamieci RAM, a w przypadku
awarii systemu odzyskiwac¢ podczas jego ponownego uruchomienia.

Podczas projektowania struktury danych do indeksowania nie musimy koncentrowac
sie na wyzej wymienionych cechach systemu, poniewaz nowa struktura zostanie zintegro-
wana z silnikiem bazy danych, ktéry juz posiada te oraz inne mechanizmy przyspieszajace
obrobke zgromadzonych danych. Jednak warto zwroci¢ uwage, ze Lazy Adaptive Merging
(LAM) nie jest tylko strukturg danych, ale caloSciowym systemem wspierajacym kazda
operacje podczas tworzenia kolejnych fragmentow indeksu. LAM nie moze korzystaé z go-
towych rozwiazan silnika baz danych, gdyz wprowadza nowe operacje, ktore sa nieznane
dla standardowego silnika. Dlatego tez, dostosowanie dobrej praktyki pracy na dyskach
SSD jest istotnym elementem proponowanego algorytmu.

6.7.1 Struktura LAM

W odréznieniu od klasycznego Adaptive Merging, Lazy Adaptive Merging (LAM) nie
usuwa danych podczas tworzenia nowej partycji. Zamiast tego, rejestruje zuzycie bloku w
specjalnej tablicy, umozliwiajac analize liczby danych, ktore nie zostaty usuniete. System
ten jest kompatybilny zaréwno z zapisem wierszowym, jak i kolumnowym, stosujac al-
gorytm wstawiania zbiorczego (ang. bulkload) do tworzenia indekséw. Wybér konkretnej
struktury indeksowania zalezy od zastosowanego formatu zapisu danych. W przypadku
struktur zapisu kolumnowego, LAM efektywnie wykorzystuje te ceche do tworzenia cze-
sciowych indekséw kolumnowych. Nasz nowy system moze réwniez wspolpracowaé ze
strukturami zaprojektowanymi dla optymalizacji pod katem pamieci flash, takimi jak LA
([28]) czy FD ([27]). Lazy Adaptive Merging korzysta z nastepujacych struktur danych:

1. Partycja - podstawowa struktura przechowujaca zbiér posortowanych danych. Wiel-
kos¢ partycji jest zawsze wielokrotnoscig rozmiaru bloku kosci flash, aby zminimali-
zowal narzut zwigzany z zapisem, odczytem i usuwaniem danych. Podczas pierwszej
kwerendy, dane sa wczytywane do bufora, sortowane, a nastepnie zapisywane na
dysku SSD. Kolejne partycje sa tworzone podczas procesu scalania kilku partycji,
co pozwala zmniejszy¢ liczbe uzywanych blokéw. Dane sa posortowane wewnatrz
kazdej partycji, co umozliwia szybkie wyszukiwanie potrzebnego klucza za pomoca
klasycznego wyszukiwania binarnego. Dodatkowo kazda partycja posiada informacje
o najmniejszym i najwiekszym kluczu w partycji, ktore sa zapisane w pamieci RAM
lub w drzewie PB+ [65], umozliwiajac szybkie stwierdzenie, czy partycja zawiera
potrzebne dane.

2. Drzewo PB+ (ang. Partitioned B+ tree) - drzewo stuzy do zarzadzania zbio-
rem partycji. Struktura i algorytmy wykonywane na tym drzewie sg bardzo podobne
do zwyktego drzewa B+. Kazda partycja posiada klucz sztuczny, wedtug ktérego jest
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przechowywana w drzewie. Majac drzewo z adresami partycji, tatwo mozna nimi ma-
nipulowa¢, dodajac nowe i usuwajac stare. Wyszukiwanie danych moze odbywacé sie
rownolegle na kilku partycjach. Struktura najlepiej jest zapisana w pamieci RAM,
poniewaz mozna jg tatwo zbudowaé ze zbioru partycji zapisanych na dyskach SSD.
Pelny opis struktury mozna znalezé w [65].

3. Bufor do sortowania - to fragment szybkiej pamieci RAM o ustalonym rozmiarze
BS (ang. Buffer Size), uzywany do sortowania danych przed zapisem do partycji.
Im wigkszy bufor, tym wiecej danych mozna posortowaé za jednym razem. Wieksze
BS oznacza mniejsza liczbe partycji, co przyspiesza wyszukiwanie danych podczas
zapytania.

4. Tablica zuzycia danych (ang. usage) - tablica o rozmiarze odpowiadajacym
liczbie blokéw potrzebnych do zapisania tabeli lub kolumny (w zaleznosci od spo-
sobu zapisu bazy). Kazdy blok ma swoje wlasne pole w tablicy, w ktérym zapisana
jest liczba uzytych danych. Przyktadowo, jesli blok piaty ma rozmiar 32 strony, z
ktérych kazda miesci 5 rekordéw i 10 danych jest juz zapisanych w indeksie, to
usagelb] = 10. Tablica ta jest kluczowa struktura uzywana przez LAM, poniewaz
dzigki niej algorytm moze podjac¢ decyzje o reorganizacji i usunieciu zduplikowanych
danych. Reorganizacja przeprowadzana jest, gdy liczba blokéw mozna zredukowaé
o warto$é¢ wieksza lub réwna parametrowi MT (ang. Merge Threshold). Tablica jest
przechowywana w szybkiej pamieci RAM.

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

6. Dziennik (ang. journal) - poniewaz dane nie sa usuwane natychmiastowo podczas
wykonywania kwerendy, musimy stwierdzi¢, skad czytamy dane: z indeksu czy z
partycji. Wyszukiwanie w indeksie jest stosunkowo tanie, jednak skanowanie partycji
jest kosztowne. Aby zredukowaé te koszty, wprowadzono dziennik, ktory jest lista
par uporzadkowanych, zawierajaca zakresy kluczy znajdujacych sie w indeksie oraz
dane, ktore usunieto z partycji. Dziegki temu podczas wyszukiwania mozemy szybko
stwierdzi¢, czy rekord znajduje sie w indeksie. Taki proces jest znacznie szybszy od
skanowania partycji w celu stwierdzenia nieobecnosci usunietej danej. Dziennik jest
zapisany na dysku oraz czesciowo buforowany w pamieci RAM.

Rysunek 6.34 przedstawia przyktadowy stan procesu tworzenia indeksu cze¢sciowego
przez LAM. Dla uproszczenia zatézmy, ze tabela ma 18 rekordéow. Kolumna, po ktorej
zaczynamy sortowa¢, ma uktad w pamieci: (1, 26, 13, 5, 3, 20, 21, 10, 9, 12, 18, 6, 2, 4, 16,
20, 24, 11). Bufor moze pomiesci¢ tylko 6 rekordéw na raz. Sytuacja przedstawiona na ry-
sunku 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 ktérym 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 reprezentujg warto$é¢ klucza. Rekordy podczas
pierwszego zapytania sg 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¢, ktore dane zostaty przepisane do indeksu. Zatem,
jesli kolejna kwerenda bedzie zadata wartodci z zakresu (7 - 11), to analizujac dziennik
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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

stwierdzimy, ze wartosci (7-9) wezytamy z indeksu a (10 - 11) z partycji. Tablica zuzycia
blokéw monitoruje liczbe danych, ktore czekaja na usuniecie. Przyktadowo, pierwszy blok
z partycji pierwszej (P1) zawiera jedna przepisana dana (w tym przykladzie strona jest w
stanie pomiescié¢ 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 ciagtego pakowania moze znalezé sposéb na takie potaczenie blokow w inna par-
tycje, ktore zmniejsza znaczaco liczbe blokéw. Wtedy nastepuje reorganizacja: usuwane sg
stare partycje, a dodawane nowe. Dzi¢ki strukturze PB4, operacje sa proste do wykonania
i nie zaburzaja 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 sortowa¢, ma uktad 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 sortowac jednoczesnie.
Zatem partycja moze skladaé sie z nie wiecej niz z 6 rekordéw (2 blokéw). Aby upro-
Sci¢ rysunek, pominiete zostato drzewo PB+. Pamietajmy jednak, ze zapisane w nim sg
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
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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

kwerendy dodawany jest do indeksu. Z tego powodu w indeksie zapisaliémy klucz 13, a
takze utworzylidémy pierwszy wpis w dzienniku: pare (13,13). Kolejno mamy zapytanie
o zakresie (4 - 8). Po pierwsze czytamy nasz dziennik aby sprawdzié, czy zakres zapy-
tania pokrywa sie z kluczami zapisanymi juz w indeksie. Niestety warto$¢ 13 jest poza
zakresem (4 - 8), a wiec musimy wezytaé wszystkie wartosci z partycji. Dzigki atrybutom
partycji zapisanych w drzewie PB4+ stwierdzamy, ze partycja P3 nie zawiera potrzebnych
danych, wiec nie bedziemy jej wezytywaé. Uzywajac informacji zapisanych w szybkiej pa-
mieci RAM okreslimy, ktére strony z dysku musimy wezytaé. Z partycji P1 kopiujemy
517, a z partycji P2 kopiujemy 4,6 oraz 8. Nie usuwamy danych z dysku, aby uniknaé
niepotrzebnego wymazywania. W zamian wstawiamy dane do indeksu i zapisujemy prze-
dzial do dziennika. W naszym przypadku bedzie to para (4,8). Aby zobrazowaé uzyte
lecz nieusuniete dane, na rysunku takie klucze zostaly zaznaczone szarym kolorem. Ak-
tualizujemy takze zuzycie blokéw, z ktérych cos skopiowalismy. Przyktadowo, poniewaz
z bloku pierwszego z partycji P1 skopiowali$émy 5, to usage[l] = 1. Ostatnim krokiem
jest sprawdzenie, czy mozliwe jest takie potaczenie blokéw w inne partycje, ktore zmniej-
szy ich liczbe o co najmniej 2. Niestety okazuje sig, ze takie nie istnieje. Po wykonaniu
wszystkich powyzszych krokow, mozemy zwroci¢é 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 wezytywacé. Z P2 kopiujemy klucz 3. Wstawiamy klucz do indeksu i
zapisujemy kolejng pare (3, 7) do dziennika. Usuwamy takze dane z kluczem 1. Znajduje
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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$é¢ rysunku pokazuje sytuacje
po scaleniu i usunieciu blokéw. Zatem nadal mamy 3 partycje (w miejsce P1, stworzyli-
Smy P1’, z P2 usuneli$émy 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.

Omowiony przyktad bardzo dobrze pokazuje zysk wynikajacy z uzycia naszego no-
wego systemu. Podczas rozpatrywanych zapytan, klasyczne podejscie wymagatoby az 6
usunie¢ blokéw oraz 8 zapiséw potrzebnych, aby na nowo przepisa¢ dane z usuwanego
bloku do nowego. Zaproponowany algorytm wymagat wykonania tylko 3 usuniec i 3 prze-
pisan danych wynikajacych z usuniecia bloku. Warto zauwazy¢, ze liczba odczytow jest
podobna. Tak wiec optymalizacja liczby kasowan nie wptyneta na szybko$¢ wyszukiwan.
Kosztem dodatkowej pamieci, ktora jest zajeta do czasu reorganizacji, skrociliSmy czas
wykonywania kwerendy.

6.7.2 Procedury systemu LAM

Wstawianie

W przeciwienstwie do Indeksu 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 zgodnie z mecha-
nizmami uzywanej struktury indeksowej. Nie ma wiec potrzeby dodawania wartosci do
posortowanych partycji i zaburzania porzadku danych. Poniewaz dane, ktore wstawiamy,
dodajemy bezposrednio do struktury indeksu, zapisujemy ten fakt w naszym dzienniku.
Dzieki temu podczas wyszukiwania wiemy, ze rekordu nalezy szuka¢ w indeksie, a nie w
partycjach.

Wyszukiwanie

Wyszukiwanie jest najwazniejsza operacja w procesie tworzenia indeksu cze$ciowego.
To wtasnie podczas wyszukiwania dokladamy kolejne rekordy do indeksu, zmieniajac
przy tym uktad danych. Samo wyszukiwanie jest dos¢ proste. Gdy przychodzi zapyta-
nie od uzytkownika, czytamy dziennik indeksu, aby okresli¢, ktére dane mozemy wezytac
z gotowego indeksu, a ktére z partycji. Poniewaz dziennik to tylko lista zakreséow kluczy
przepisanych lub dodanych do indeksu, musimy odczyta¢ calg liste, dlatego trzymamy
go w pamieci RAM jako strukture posortowanego drzewa, aby przyspieszy¢ ten proces.
Oczywiscie najlepszym przypadkiem jest zapytanie, ktére mozemy obshuzy¢ czytajac tylko
indeks. Jesli jednak tak nie jest, musimy wczyta¢ dane z partycji. Odczytujemy warto$é
klucza uwzgledniajac klucz sztuczny w drzewie PB4+ i znajdujemy partycje, ktéra moze
posiadaé te¢ dang. Przydatnos¢ 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
zostal zapisany w dzienniku, nie oznacza, ze nadal jest w indeksie. Podczas usuwania lub
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aktualizacji rekordow w indeksie zmieniamy indeks, ale nie zmieniamy dziennika. Robimy
tak, aby przyspieszy¢ proces wyszukiwania oraz zachowaé jego poprawnosé. Gdybysmy
usuneli dane z dziennika, musielibysmy odszukaé¢ go w zbiorze partycji. Poniewaz nie usu-
wamy danych natychmiastowo, mozliwe jest, ze znajdziemy klucz, ktéry miat byé usuniety.
Podaliby$my wtedy nieprawdziwa informacje uzytkownikowi. Nie usuwajac wpisu, w cza-
sie logarytmicznym wyszukujemy klucz w indeksie lub dochodzimy do wniosku, ze dany
klucz zostal usuniety. Chociaz po wezytaniu stron i ich analizie mozemy zwrdci¢ wynik
uzytkownikowi, to nie konczymy na tym operacji. Dzigki znajomosci zakresu zapytania
mozemy dostosowa¢ 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 niepetlnym bloku.
Zamiast fizycznego usuwania rekordéw, zapisujemy kolejne zuzycie danego bloku w od-
powiadajacym dla niego polu w tablicy usage. Jesli zachodzi taka potrzeba, wykonujemy
reorganizacje na zbiorze partycji.

Usuwanie

Aby zminimalizowa¢ liczbe operacji usuwania blokéw pamieci flash w dysku SSD,
wprowadzono mechanizm leniwego usuwania. Gdy wartos¢ jest juz zapisana w indeksie,
wystarczy wykonaé¢ potrzebng operacje na wybranej do indeksowania strukturze. Jezeli
rekord jest przechowywany w partycji, nie nalezy go natychmiast usuwac z dysku. Zamiast
tego dodajemy wpis do dziennika, aby umozliwi¢ algorytmowi decyzj¢ o odczycie z indeksu
podczas wyszukiwania. Dzieki efektywnym strukturom indeksowym, ktore wiekszos¢ czasu
gwarantuja logarytmiczny czas wyszukiwania, szybko stwierdzimy, czy rekord znajduje
sie w indeksie, co oznacza, ze zostatl juz usuniety z partycji. Podczas przeprowadzania tej
operacji na partycji, konieczne jest rowniez aktualizowanie tablicy zuzycia blokéw, aby
moc podjaé decyzje o reorganizacji, opisanej w tym rozdziale.

Reorganizacja

Jak wczesniej wspomniano, LAM nie usuwa kluczy natychmiast, lecz zapisuje zuzy-
cie bloku w specjalnej tablicy i czeka na moment, gdy mozliwe bedzie zmniejszenie liczby
blokéw przynajmniej o warto$¢ parametru MT (ang. Merge Threshold). Aby przepro-
wadzi¢ reorganizacje, musimy znalezé takie potaczenie blokéw, ktére znaczaco zredukuje
ich liczbe. Poniewaz dane beda ponownie sortowane, mozemy je dowolnie rozdziela¢ mie-
dzy inne partycje. Traktujac fragmenty nieusunietych danych jak przedmioty, a bloki jak
pudetka, mamy do czynienia z ciagtym problemem pakowania (wariant, w ktérym przed-
mioty mozna dzieli¢) [189]. W odréznieniu od klasycznego problemu pakowania [190], ten
problem mozemy tatwo rozwiazaé¢. Wystarczy wezyta¢ tyle fragmentéw, ile potrzeba, aby
utworzy¢ nowe, pelne bloki. Taki wynik uzyskujemy, gdy kazdej danej przypiszemy ob-
jetos$¢ 1 oraz koszt (warto$é) 1. Blok bedzie mial pojemnos$é réwna liczbie danych, ktére
moze pomiesci¢. Przypisanie to pozwala na rozwigzanie ciggltego problemu pakowania,
gdzie kazda dana ma taka sama wartos¢ i nie jest faworyzowana podczas wyboru. Na
zakonczenie wyszukiwania sprawdzamy wynik powyzszego algorytmu. Jesli okaze sie, ze
mozemy istotnie zmniejszy¢ liczbe blokéw, przeprowadzamy reorganizacje. W tym celu
wezytujemy potrzebne bloki do pamieci RAM. Aby znalezé dane do usuniecia, bierzemy
czes¢ wspolng danych w bloku i zakreséw zapisanych w dzienniku. Pozostate dane sortu-

123



Rozdziatl 6 Politechnika Wroclawska ‘%

jemy i tworzymy nowe partycje (zakladamy, ze mozemy sortowaé tylko tyle danych, ile
zmiesci sie w buforze sortujacym). Poniewaz ukltad blokéw ulegt zmianie, aktualizujemy
rowniez tablice zuzycia. Stare partycje usuwamy z drzewa PB4+ i dodajemy na ich miejsce
nowe. Chociaz usuneliSmy dane z partycji, dziennik pozostaje niezmieniony, gdyz stuzy
on nie tylko do okreslenia uzytych danych, ale réwniez dba o poprawno$¢ samego wyszu-
kiwania. Jednakze, gdy dane sa wczytywane réwnomiernie z catej tabeli, moze si¢ okazac,
ze potrafimy zmniejszy¢ liczbe blokéw wezytujac je wszystkie lub ich znaczng wiekszo$é.
Aby tego unikngé¢, nalezy wprowadzi¢ dodatkowy warunek, tak jak maksymalna liczba
blokéw uzytych do jednorazowej reorganizacji, co pozwala kontrolowa¢ amortyzacje kosz-
tow usuwania. Poczatkowo wezytujemy duze liczby rekordéw z nieposortowanych partycji,
ale z czasem ta liczba bedzie spadaé, wiec poczatkowo czas bedzie duzy, a pézniej znacz-
nie mniejszy. Biorac na raz ustalong liczbe blokow, zostawiamy zuzyte bloki na kolejne
kwerendy, co amortyzuje koszt usuwania i zapobiega nadmiernemu obciazeniu systemu
oraz znaczgcemu wydtuzeniu czasu obstugi kwerendy.

6.7.3 Opis algorytmow

W tej sekcji szczegdtowo omdéwimy dwa najwazniejsze algorytmy systemu Lazy Adap-
tive Merging: wyszukiwanie 6.5 oraz reorganizacje 6.6. Procedura wyszukiwania 6.5 przyj-
muje na wejsciu posortowany zbior kluczy, dla ktérych musimy zwréci¢ odpowiadajace im
rekordy. W tradycyjnym indeksie to bytaby jedyna funkcja algorytmu. W systemach cze-
Sciowego indeksowania jest inaczej. Podczas procedury wyszukiwania, jako drugi gtowny
krok, dodajemy znalezione rekordy do indeksu, jesli wcze$niej ich tam nie byto. Kazdy
klucz moze znajdowac sie albo w indeksie, albo w partycji. Algorytm najpierw przechodzi
po kazdym kluczu i sprawdza, czy jest on obecny w naszym dzienniku (linie 6-10). Jesli nie
jest, to mozemy by¢ pewni, ze klucz nie znajduje sie w indeksie, zatem musimy go wyszu-
ka¢ w zbiorze partycji. Jesli klucz jest obecny w naszym dzienniku, oznacza to, ze zostat
on przepisany z partycji lub dodany bezposrednio do indeksu. Po ustaleniu, ktore rekordy
nalezy szuka¢ w indeksie, w linii 12 rozpoczynamy ich poszukiwania. Nalezy pami¢tac, ze
nie wszystkie klucze z dziennika znajdujg sie w indeksie. Mozliwe, ze wpis do dziennika
zostal dodany podczas usuwania rekordu z partycji. Kolejnym krokiem jest przygotowa-
nie listy partycji, ktére moga zawiera¢ szukane rekordy. Dzieki atrybutom kazdej partycji
zapisanym w drzewie PB4+ mozemy stworzy¢ taka liste bez koniecznosci wykonywania do-
datkowego odczytu z dysku SSD (linie 14-18). Po przygotowaniu listy partycji, ktére moga,
zawiera¢ szukane rekordy, wykonujemy réwnoleglty odezyt tych partycji (linie 20-26). Po-
niewaz partycje sg posortowane wewnetrznie, wyszukiwanie rekordéw po kluczu wewnatrz
partycji moze by¢ wykonane za pomoca prostego wyszukiwania binarnego (linia 23). Poza
tym, gdy przenosimy rekord, musimy zaktualizowa¢ to w tablicy usage (linia 26), gdyz
bez tego nie bedziemy mogli podjaé¢ wlasciwej decyzji o koniecznosci reorganizacji. Gdy
wyszukiwanie jest zakonczone, nastepuje dodanie znalezionych w partycjach rekordéw do
indeksu (linie 30-32). Najpierw dodajemy dane fizycznie do indeksu, wykonujac zbiorcze
dodanie (linia 30), a nastepnie rejestrujemy w dzienniku informacje okreslajaca zakres
kluczy, ktére wtasnie dodali$émy (linie 31-32). Na koricu procedury sprawdzamy, czy moz-
liwe jest zmniejszenie liczby blokéw dysku SSD o wiecej niz parametr MT (ang. Merge
Threshold). Jesli tak, wykonujemy reorganizacje partycji.

Pseudokod 6.6 opisuje proces reorganizacji. Najpierw musimy znalez¢ kombinacje
czesciowo wykorzystanych blokéw, aby méc zbudowaé z nich nowa partycje. Zatem wyko-
nujemy algorytm prostego wariantu pakowania i w tablicy toLoad zapisujemy bloki, ktore
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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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mamy uzy¢ (linia 1). Nastepnie musimy oddzieli¢ dane do usuniecia od tych do przepi-
sania (linie 3-7). Mozemy to wykonaé dzieki dziennikowi. Jesli klucz jest w dzienniku,
oznacza to, ze nalezy go usunagé, poniewaz zostal skopiowany do indeksu. W przeciw-
nym przypadku musimy go przepisa¢ do nowej partycji. Poniewaz zmieniamy strukture
LAM usuwajac stare bloki, zerujemy tablice usage (linia 8). Po zgromadzeniu rekordéw,
sortujemy dane i tworzymy z nich nowa partycje (linie 9-10), ktéra w ostatnim kroku
zapisujemy na dysk (linia 11).

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

| usage[b.id] := 0
9

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

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 oprdcz
wyszukiwania korzystaja bezposrednio z podstawowych funkcji, jakie oferuje kazda struk-
tura danych, czyli: wstawiania pojedynczej danej, usuwania i wyszukiwania. Konstruk-
cja procedury powiekszania indeksu pozwala na dodanie jednoczesnie wielu danych, je-
sli struktura danych wspiera dodawanie zbiorcze (ang. bulkload). Niestety nie wszystkie
struktury posiadajg takie algorytmy, na przyktad drzewa B+ nie maja tej mozliwosci. Dla-
tego przedstawimy metode (ang. framework) umozliwiajaca w tatwy i efektywny sposéb
dodanie danych do drzewa.

Zauwazmy, ze system LAM dodaje rekordy w bardzo specyficzny sposéb. Klucz rekor-
dow jest unikatowy dla catego zbioru danych w tabeli. Nowe dane sg dodawane bezposred-
nio do indeksu za pomocg zwyklego wstawiania pojedynczej danej do struktury. Jednak
wiekszos¢ danych nie jest dodawana w ten sposéb, lecz w konicowej fazie wyszukiwania
rekordéw z podanego zakresu kluczy. Rezultat takiej kwerendy to zbiér posortowanych
kluczy, ktory jest roztaczny ze zbiorem kluczy znajdujacym sie juz w drzewie. Mozemy
wiec stworzy¢ z tych danych poddrzewo i dodaé je do istniejacego indeksu za pomocy
zwyklego wskaznika do pamieci tego poddrzewa.
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Fakt 6.1 Niech Ry, Ry bedg korzeniami dwoch poddrzew w uporzgdkowanym drzewie k-
arnym. Zatozmy takze, ze Ry < Ro. Niech M bedzie maksymalnym kluczem w poddrzewie
o korzeniu Ry. Wtedy M < Rs.key.

Zatem, aby nie naruszy¢ struktury drzewa, musimy dodaé¢ korzen naszego nowego
poddrzewa do wezta, ktéry posiada najwickszy z mniejszych kluczy niz korzen poddrzewa.
Niestety, dodawanie danych w ten sposob moze zaburzy¢ strukture drzewa, na przyktad
poprzez utrate jego zbalansowania. Dlatego po kazdej operacji nalezy sprawdzi¢, czy
wszystkie wlasciwosci indeksu zostaty zachowane i naprawié¢ strukture, jesli zajdzie taka
potrzeba. Na szczescie zbalansowane struktury danych zazwyczaj posiadaja wbudowane
algorytmy naprawcze, ktére mozna wykorzystac.

Oczywiscie struktura danych musi réwniez posiadaé¢ pewne cechy, ktore umozliwig
dodanie elementow w opisany sposob. Podsumowujac, struktura musi spetnia¢ nastepujace
wlasnosci:

1. Struktura danych musi by¢ typu drzewiastego.

2. Drzewo musi umozliwia¢ dodawanie danej bezposrednio do kazdego wezta, nie tylko
do lisci.
3. Drzewo musi posiada¢ algorytm naprawczy zdolny do reorganizacji i naprawy btle-

dow wynikajacych z dodawania zbiorczego, na przyktad ponowne zbalansowanie
drzewa.

4. Metadane wewnetrzne powinny ulega¢ zmianie tylko na podstawie dodanych rekor-
dow, lub zmiana ta powinna dotyczy¢ tylko weztéw znajdujacych si¢ na Sciezce od
korzenia do dodanego poddrzewa.

Pierwsze ograniczenie wynika z konstrukeji algorytmu, ktéry polega na podpinaniu
poddrzewa. Drugie ograniczenie jest konieczne, poniewaz bez mozliwosci wstawienia ca-
tego poddrzewa poprzez wskaznik do wybranego wezta, nie mozemy efektywnie integrowac
nowych danych. Trzecie ograniczenie jest wymagane do naprawy struktury drzewa, kto-
rej konkretna forma i wtasnosci mogg by¢ nieznane. Nasz sposob wstawiania gwarantuje
zachowanie porzadku kluczy, ale nie zawsze zachowanie strukturalnych wtasnosci drzewa,
co wymaga mozliwosci jego naprawy. Ostatnie ograniczenie wprowadzono, aby zwiekszy¢
efektywnos¢ algorytmu. Jesli zmiany w drzewie wymagalyby interwencji poza $ciezka od-
wiedzanych weztéw, zwigkszytoby to liczbe operacji, co obnizytoby wydajnosé¢ algorytmu.
Przedstawiony algorytm jest dostosowany do pracy z pamieciami blokowymi, takimi jak
dyski SSD, poniewaz nie wymaga wykonywania osobnych operacji dla kazdej pojedynczej
danej. Zamiast tego tworzy poddrzewo i zapisuje je na dysku w sposéb sekwencyjny, co
minimalizuje czas potrzebny na zapis. Jednak proces wstawiania poddrzewa trwa porow-
nywalnie dtugo, jak wstawienie pojedynczego klucza. Koszt naprawy struktury drzewa,
ktérego uzywamy, réwniez jest waznym czynnikiem. Wiekszos$¢é algorytmow stabilizuja-
cych drzewa przeprowadza reorganizacje tylko na pojedynczej $ciezce od wezta, ktory
zaburzyt wtasnosci struktury, do korzenia. Koszt takiego algorytmu jest logarytmiczny,
jednak jego wykonanie na dyskach SSD moze powodowaé dwa problemy:

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
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spowoduje wywolanie operacji wymazania przed ponownym zapisem. Aby przyspieszyé
ten proces, czesto zmienia sie potozenie nowej strony. Jednak wtedy wszystkie wskazniki
beda posiadaly niepoprawna warto$¢. Aby tego uniknaé, wystarczy wprowadzi¢ mapo-
wanie logiczno-fizyczne na blokach, ktére posiada miedzy innymi FTL [91]. Dzieki temu
zmiany sg dla nas przezroczyste, poniewaz odwolujemy sie do adresu wirtualnego, ktory
sie nie zmienia. Obecnie kazdy dysk SSD posiada wbudowany algorytm FTL.

Drugi problem jest nieco trudniejszy do rozwiazania. Najlepiej zarezerwowac¢ w kaz-
dym wezle kilka bajtéw na dodatkowe wskazniki (np. 2-3), wstawione w ten sposéb. Jesli
jednak nadal brakuje pamieci na kolejny klucz, najlepiej wezytac te cze$é drzewa do RAM
i wymusi¢ reorganizacje tego wezlta.

Pamietajmy, ze powyzsze ograniczenia sg 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 buforuja dane i posiadaja
wsparcie dla operacji dodawania zbiorczego (ang. bulkload). Przykladem takiego drzewa
jest struktura FD. Ze wzgledu na duzg efektywno$é dodawania i usuwania rekordow oraz
brak potrzeby modyfikacji whudowanych operacji w celu przyspieszenia dodawania zbior-
czego, struktura FD jest domys$lnym indeksem systemu LAM.

6.7.5 Eksperymenty

Pojemnosé Predko$é¢ losowego Predkosé sekwencyjnego
Model Interfejs | Strony | Bloku Odczytu Zapisu Odczytu Zapisu
Sar;j(‘)mg SATA | 8KB | 512 KB | 390 MB/s | 182 MB/s | 585 MB/s | 535 MB/s
1{;);?8)0; SATA | 4KB | 256 KB | 379 MB/s | 267 MB/s | 568 MB/s | 525 MB/s
Intel
DCP4511 NVMe | 4KB | 256 KB | 1,2 GB/s | 240 MB/s | 2 GB/s 1,47 GB/s

Tabela 6.12: Wybrane modele dyskéw SSD

W tej czedci 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 [27], poniewaz jest dobrze zoptymalizowane pod dyski
SSD. Parametr MT 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 sobg 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 si¢ bardzo duza pojemno-
Scia strony jak i bloku, poniewaz pojemno$¢ strony to az 8 KB, w przeciwienstwie do
pozostalych modeli o standardowej pojemnosci 4 KB. Starsze modele z interfejsem SATA
posiadajg 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 80 MB/s. Najlepszym dyskiem w tym zestawieniu jest Intel DCP 4511. Ten model
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charakteryzuje si¢ ogromna predkoscia sekwencyjnych operacji (ponad 1 GB/s) oraz bar-
dzo szybkim odczytem losowym (1,2 GB/s). Najwieksza wada tego modelu jest bardzo
wolny zapis losowy na poziomie tylko 240 MB/s. Eksperymenty zostaly przeprowadzone
na dwoch tabelach: Sklep i Klient.

Tworzenie pelnego indeksu

Samsung 840 | Toshiba VX500 | Intel DCP4511

AM | LAM | AM LAM AM LAM
(SSk]feII{)I’Al;)) 141s| Tls 178 s 78's 192 s 24 s
(255;?5;) 88 s 68s | 105s 76 s 70 s 23 s
(;Eii{r{é 1[;) 642s | 537s | 720s 570 s 431 s 176 s
(Iiiljr{é ;;i)) 993 s | 532s | 632 566 s 320 s 174 s

Tabela 6.13: Catkowity czas wykonania zestawu kwerend

Samsung 840 | Toshiba VX500 | Intel DCP4511
AM | LAM | AM LAM AM LAM
(SSkElgI{)I,ﬁ‘;{)) 17GB |10GB | 19GB | 12GB | 19GB | 12 GB
(Sl]flfe{;fl{)z‘[?’i) 15GB [10GB | 17GB | 12GB | 17GB | 12 GB
(IS{]ii{r{é E;)) 125GB |82 GB | 130 GB | 82 GB | 130 GB | 78 GB
(IS{]iErfﬁl ;;Z) 123GB |82 GB | 120GB | 78 GB | 128 GB | 78 GB

Tabela 6.14: Zuzycie pamieci (liczba nadpisanych i usunietych gigabajtow)

Tworzenie pelnego indeksu to skomplikowany i czesto dtugi proces. Poréwnanie su-
marycznych czaséw nie jest wystarczajace, aby zrozumie¢ 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 ustalonej
selektywnoéci, az do momentu gdy indeks nie zostanie w pelni utworzony. Dzieki temu
bedziemy mogli przeanalizowa¢ w petni réznice i podobienstwa obu systemdéw. Zatem
startujemy z baza danych zawierajaca 10 mln 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.
Sposob obserwacji zostal doktadnie opisany w rozdziale 4. Przypomnijmy jednak gtéwne
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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. Poczatkowo trzeba skopiowaé tabele, wykonujac przy tym pewne operacje
potrzebne do rozpoczecia procesu. Pierwsze kroki tego typu algorytméw zazwyczaj
potrzebuja wiecej czasu niz prosty skan calej tabeli. Indeks zawiera na tyle mato
elementow, ze prawdopodobienstwo jego uzycia jest niewielkie. Dlatego musimy wy-
kona¢ drogie skanowanie oraz doda¢ kilka operacji potrzebnych na powigkszenie in-
deksu. Podsumowujac, pierwsza faza trwa dopoki czas obstugi kwerendy jest wiekszy
niz czas wykonania zwyktego, prostego skanu tabeli.

. Pielegnacja (ang. nursing) - Druga faza zaczyna sie, gdy czas obstugi kwerendy

jest mniejszy niz czas potrzebny na prosty skan, ale nadal wigkszy niz w przypadku
uzycia pelnego indeksowania. W tej fazie zaczynamy korzystac z posortowanych par-
tii danych, jednoczes$nie obnizajac koszty dodatkowych operacji, poniewaz dodajemy
coraz mniej danych do indeksu.

. Wzrastanie (ang. growing) - Trzecia faza rozpoczyna sie, gdy natrafiamy na za-

pytanie, ktére mozemy obstuzy¢ w minimalnym czasie, czyli takim samym jak przy
uzyciu petnego indeksu. W tym okresie indeks jest na tyle duzy, ze prawdopodo-
bienstwo jego przydatnosci jest wysokie. W prawie kazdej kwerendzie cze$ciowo z
niego korzystamy, jednak poza pojedynczymi przypadkami nie jesteSmy w stanie
doréwnaé¢ wyszukiwaniu w posortowanym zbiorze danych.

Zbiory (ang. harvesting) - Ostatnia faza zbioréw zaczyna sie, gdy indeks jest w
peli stworzony, a zatem nie mamy juz czasowych narzutéw na jego tworzenie. Czas
na obstuge zapytania jest taki sam jak przy uzyciu petlnego indeksu.

Aby zbadaé¢ wszystkie zmienne, ktére moga wptyna¢ na charakterystyke wynikow,

przeprowadziliSmy cztery 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 pelny indeks na tabeli Sklep, uzywamy do tego wyszukiwan z
zakresu kluczy o selektywnosci 1%.

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

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

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

Tabela 6.13 przedstawia doktadny sumaryczny czas tworzenia pelnego indeksu w

kazdej z serii testéw, wykorzystujac trzy wybrane modele dyskéw SSD. Dodatkowo, ta-
bela 6.14 zawiera informacje o sumarycznym zuzyciu pamieci dysku SSD, czyli liczbie
gigabajtéw nadpisana i usunieta z dysku podczas procesu tworzenia petnego indeksu. Jak
mozemy zauwazy¢, wieksza selektywnos¢ skraca czas tworzenia pelnego indeksu w sys-
temie Adaptive Merging. Interesujace jest, ze selektywno$¢ nie wptywa na sumaryczny
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czas dziatania systemu LAM, co wynika z wiekszej liczby danych przekazywanych z par-
tycji do indeksu, co z kolei prowadzi do intensywniejszej reorganizacji w systemie AM.
Mniejsza liczba takich proceséw oznacza mniej operacji kasowania (ang. erase) na dysku
SSD, co skutkuje krétszym czasem tworzenia indeksu. System LAM potrafi buforowaé
dane i op6zniaé¢ reorganizacje, co oznacza, ze jej wykonanie po 2 czy 200 kwerendach nie
wplywa na sumaryczny czas. Potwierdzeniem tej hipotezy jest réwniez liczba zuzytych
i usunietych bajtéw z tabeli 6.14. Jak widaé, zuzycie jest takie samo dla obu selektyw-
nosci, co wskazuje na te samg liczbe wykonanych reorganizacji, i dlatego nie wplywa
to na efektywnos¢ systemu LAM. Z tego samego powodu najwieksze réznice pomiedzy
systemami AM i LAM zaobserwowano na dysku Intel, ktéry charakteryzuje sie bardzo
wolnymi operacjami kasowania blokéw. Redukcja liczby takich operacji w systemie LAM
znaczaco zwieksza efektywnos$é tworzenia indeksu. Zauwazmy rowniez, ze rozmiar rekordu
wpltywa na szybkos¢ dziatania obu systemow. Wigkszy rekord zajmuje na dysku wigcej
miejsca, przez co operacje na takiej bazie trwaja dtuzej. Testy przeprowadzone na tabeli
Klient pokazuja mniejsze réznice w dziataniu algorytméw AM i LAM, co wynika z tego, ze
LAM uzywa bufora oraz parametru MT o statych wielko$ciach, niezaleznych od rozmiaru
rekordu czy liczby rekordow w bazie. Im wiekszy rekord, tym wiecej blokéw uzywamy
do zapelnienia bazy oraz wigcej blokéw przepisujemy z partycji do indeksu, co wymaga
czestszej reorganizacji i spowalnia proces.

2
FD-Tree —— Adaptive Merging
Skan — Lazy Adaptive Merging ——
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Rysunek 6.36: Czas tworzenia pelnego indeksu
Selektywno$é 1%
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113 B)

Przeanalizujmy teraz wyniki serii I, przedstawione na rysunkach 6.36 i 6.37 dla odpo-
wiednio dyskow Samsung i Intel. Juz na wstepie obserwujemy, ze system AM na modelu
Samsunga nie osiagnal fazy 3 (wzrastania); czas wykonania kwerendy byt zawsze dtuz-
szy niz czas wyszukiwania w pelnym indeksie. Dzieje sie tak, poniewaz kazda kwerenda
wezytujaca dane z partycji musi natychmiast przepisa¢ je w inne miejsce, generujac kosz-
towne operacje kasowania blokéw. System LAM osigga faze 2 juz w 51 kwerendzie, a
faze 3 osiagnat w kwerendzie 182. Mimo to, pojedyncze kwerendy moga trwaé znacznie
dhuzej niz proste wyszukiwanie calej bazy, gtéwnie z dwoch powodéw. Pierwszym z nich
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jest zestaw kluczy do wcezytania, gdzie czesto znaczng czesé rekordéw musimy wezytac
z partycji i przepisa¢ do indeksu, co jest czasochlonne. Poniewaz oba systemy uzywaja
tych samych wylosowanych kwerend, sytuacje te mozemy obserwowa¢ na omawianych ry-
sunkach. W obu przypadkach, AM i LAM, wykonanie kwerendy moze trwa¢ dtuzej niz
zwykle. Druga sytuacja, kiedy kwerenda moze trwa¢ diuzej, to konieczno$é wykonania
reorganizacji. System LAM nie usuwa danych natychmiastowo, lecz czeka, az bedzie mogt
znaczaco zredukowaé liczbe blokow. Gdy taka chwila nadejdzie, czas wykonania kwerendy
jest znacznie dtuzszy niz zazwyczaj.

1.2

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

Analizujac wyniki eksperymentéw na dysku Intel DCP4511, zaobserwowaé¢ mozna, ze
system AM nie osiagnat nigdy fazy 2 (pielegnacji). Czas wykonania kwerendy byl zawsze
dtuzszy niz czas pelnego skanowania tabeli. Wynika to z charakterystyki tego dysku, ktory
posiada bardzo szybki odczyt sekwencyjny, wykorzystywany do skanowania tabeli, oraz
bardzo wolne kasowanie blokow, wymagane podczas reorganizacji danych w strukturze
AM. System LAM prezentuje catkiem inng sytuacje. Osigga faze 2 juz w 78 kwerendzie,
a faze 3 w 158 kwerendzie. Jednakze nadal pojawiaja sie pojedyncze kwerendy trwajace
znacznie dtuzej niz prosty odczyt catej bazy. Powody pojawienia si¢ takich opdznien sg
identyczne jak w przypadku testow przeprowadzanych na dysku Samsung. Moga wynikaé z
konieczno$ci wezytania znacznej czesci rekordéw z partycji lub z momentow reorganizacji,
ktoére sa niezbedne do optymalizacji struktury indeksu.

W niniejszej sekcji analizujemy wyniki serii eksperymentalnej I, ktora wykorzystuje
dyski SSD o réznych charakterystykach. Na przyktadach modeli Samsung i Intel obserwu-
jemy, ze czas przejscia do fazy drugiej jest zalezny od charakterystyki konkretnego dysku
SSD. Im wolniejsza jest operacja kasowania blokéw przy jednoczesnie szybkim odczy-
cie sekwencyjnym, tym dluzsza jest faza pierwsza. W poczatkowych kwerendach, gdzie
musimy wczytaé znaczaca cze$¢ danych z partycji, zwieksza sie liczba przepisywanych
rekordow i koniecznych reorganizacji struktur danych. Szybkos$¢ kasowania i zapisu ma
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Rysunek 6.38: Czas tworzenia pelnego indeksu
Selektywno$é 5%
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113 B)

wiec kluczowe znaczenie dla dtugoéci trwania fazy pierwszej. Warto odnotowaé, ze na obu
modelach dyskéw, system LAM osiggnat faze trzeciag w podobnym czasie, co $wiadczy o
jego stabilnosci i efektywnosci niezaleznie od hardware’u.

Réwniez w serii II, ktora korzysta z tabeli Sklep o rekordach o wielko$ci 113 B
i selektywnosci 5%, obserwujemy zjawisko skrocenia czasu potrzebnego na zbudowanie
pelnego indeksu. Rysunki 6.38 i 6.39 przedstawiaja wyniki dla modeli Samsung 840 i
Intel DCP4511. Przy wyzszej selektywnosci, liczba kwerend potrzebna do zbudowania
petnego indeksu zmniejsza sie z ponad 900 (w serii I) do zaledwie 180 w tej serii. Zgodnie
z oczekiwaniami, wieksza ilo$¢ danych wezytywanych w ramach pojedynczej kwerendy
przyspiesza proces indeksowania. W przypadku modelu Samsung 840 faza 2 (pielegnacji)
zostala osiagnieta juz po 51 kwerendach, stanowiacych 5,5% wszystkich kwerend, a w
przypadku modelu Intel DCP4511, faza ta zostata osiggnieta po 41 kwerendach, co stanowi
22.6% wszystkich kwerend. Warto zwrécié uwage, ze system LAM osiggnal faze 3 szybko
po uzyskaniu fazy 2, co $wiadczy o skutecznosci czesciowego indeksowania w tym systemie,
podczas gdy system AM w tych warunkach nie osiagnat fazy 3.

Zauwazy¢ warto, ze charakterystyka dysku Intel DCP4511, z jego szybkim odczy-
tem sekwencyjnym i wolnym kasowaniem blokéw, ponownie wptyneta na wyniki - kazda
kwerenda trwata dtuzej niz czas petnego skanowania bazy danych. To pokazuje, jak zna-
czacy wpltyw na efektywnos¢ systemu indeksowania ma odpowiednie dobranie sprzetu do
charakterystyki zadania.

Podsumowujac, wyniki tej serii pokazuja, ze zwickszona selektywnos¢ przyspiesza
proces tworzenia pelnego indeksu, ale jednocze$nie wydtuza czas trwania fazy pierwszej
w systemie LAM. Jest to spowodowane wieksza iloécig danych do przepisania i czestszymi
reorganizacjami w poczatkowej fazie indeksowania.
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Rysunek 6.39: Czas tworzenia pelnego indeksu
Selektywno$é 5%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Sklep (113 B)

5 FD-Tree —— Adaptive Merging
Skan — Lazy Adaptive Merging ——

N

w

2

CZAS [s]

1

l.JllI. .| l i
O 100 200 300 400 500 600 700 800 9001000
Numer kwerendy

Rysunek 6.40: Czas tworzenia petlnego indeksu
Selektywnosé 1%
Dysk: Samsung 840
Tabela: Klient (719 B)

0

Seria III byta realizowana na tabeli Klient, w ktorej rozmiar rekordu wynosit az
719 B. Selektywnos$¢ wyszukiwan zostala ustawiona na 1% wielkosci calej bazy danych,
wynoszace] w kazdej serii 10 milionow rekordéw. Celem tej serii byto zbadanie wptywu
rozmiaru rekordu na proces tworzenia indeksu przy wykorzystaniu algorytméw AM i
LAM. Rysunki 6.40 oraz 6.41 przedstawiaja wyniki tej serii na modelach Samsung 840
i Intel DCP4511. Chociaz wielko$é¢ rekordu nie zmienia liczby kwerend, ktére musimy
wykonaé, aby zbudowaé¢ petny indeks, to jednak ma ona wpltyw na czas trwania faz 11 2
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procesu indeksowania.
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Rysunek 6.41: Czas tworzenia pelnego indeksu
Selektywno$é 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Klient (719 B)

Podobnie jak w serii II, czas potrzebny na osiggniecie fazy 2 w obu systemach AM i
LAM znaczaco sie wydtuzyt. Wynika to z asymetrii dyskow SSD, gdzie odczyt danych
jest znacznie szybszy niz ich zapis. Zatem, im wigksze rekordy, tym wigksza dysproporcja
miedzy czasem odczytu a zapisu. Ponadto, system LAM tworzy partycje o ustalonych
wielkosciach, co oznacza, ze wigksze rekordy skutkuja wicksza liczba partycji. To z kolei
prowadzi do czestszych reorganizacji podczas catego procesu. Przepisywanie danych trwa
najdtuzej w poczatkowej fazie, gdyz najwiecej danych musimy wezytaé ze zbioru partycji i
przepisaé do indeksu, a w razie potrzeby przeprowadzi¢ reorganizacje na zbiorze partycji.
Dlatego faza 1 trwa znacznie dtuzej niz w serii 1.

Podsumowujac, rozmiar rekordu nie wptywa na liczbe kwerend potrzebna do stworze-
nia indeksu, ale wydtuza czas trwania fazy 1, gdzie czas potrzebny na obstuge kwerendy
jest znacznie dtuzszy niz czas zwyktego skanowania nieposortowanych zbiorow danych. Se-
ria IV zawierala podobne wyniki co serie II i I11, dlatego zdecydowano sie pomina¢ rysunki
z tej serii w publikacji. Ze wzgledu na duza selektywnosc¢, liczba potrzebnych kwerend do
zbudowania indeksu zmalata, tak jak w serii II. Jednoczesnie, zwiekszona selektywnosé
oraz rozmiar rekordu spowodowaly, ze faza 1 trwala az 50% czasu calego procesu zaréwno
na systemie LAM przy uzyciu modeli Samsung 840 jak i Intel. Algorytm AM, podobnie
jak we wczesniejszych seriach, nie osiggnat fazy 3 na dysku Samsung ani fazy 2 na pamieci
Intel. Analizujac oméwione eksperymenty mozna stwierdzié, ze nowy system LAM radzi
sobie znacznie lepiej od oryginalnego algorytmu AM na dyskach SSD, nie tylko szybciej
tworzac indeks (nawet oSmiokrotnie szybciej), ale réwniez usuwajac mniej blokéw z dysku
SSD i wykonujac pojedyncze kwerendy szybciej. We wszystkich seriach fazy 1, 21 3 trwaty
znacznie krécej niz w systemie AM, co oznacza, ze uzytkownik szybciej zobaczy efekty
naszego procesu oraz znaczne przyspieszenie wykonywania kolejnych zapytan.

135



Rozdziatl 6 Politechnika Wroclawska ‘%@

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 zestawoéw opisana
w rozdziale 4 jest nastepujaca:

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

2. ZRg - 5 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 100 000 rekordéw, 5 wyszu-
kiwan o podanej selektywnosci (domys$lnie 1%) oraz usuwanie 100 000 rekordéw,

3. ZR¢ - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 10000000 rekordéw, 20
wyszukiwan o podanej selektywnosci (domyslnie 1%) oraz usuwanie 1000 000 rekor-
dow,

4. ZRp - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 1000 000 rekordow, 10 wy-
szukiwan o podanej selektywnosci (domys$lnie 1%) oraz usuwanie 10000 rekordéw.

Do testéw wybrano ponownie tabele Sklep i Klient, wykonujac kazdy zestaw testow dwa
razy — raz z selektywnoscia na poziomie 1%, a drugi raz z selektywnoscig 5%. Dyski
Toshiba i Samsung ponownie uzyskaty podobne wyniki, charakteryzujac sie ta sama cha-
rakterystyka.

W pierwszej serii testéw (Sklep, 1% selektywnosci) na obu dyskach, system LAM
osiggal zawsze lepsze czasy niz klasyczny algorytm AM. Jest to widoczne na wykresach
6.42 oraz 6.43. Roznice w zestawach ZRp, ZRc oraz ZRp sa znikome, co wynika z
kilku czynnikéw. Po pierwsze, wstawianie danych w systemie LAM odbywa sie poprzez
bezposrednie dodanie nowych danych do indeksu.

1200

Adaptive Merging EZH
1000 Lazy Adaptive Merging 222

7

ZRg ZRc

Rysunek 6.42: Czas zestawow kwerend
Selektywno$é 1%
Dysk: Samsung 840
Tabela: Sklep (113 B)
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Rysunek 6.43: Czas zestawow kwerend
Selektywno$é 1%
Dysk: Intel DCP4511
Tabela: Sklep (113 B)

W systemie AM buforowanie danych i ich zapis bezposrednio do posortowanej cze-
Sci indeksu tworzy nowa partycje. Oznacza to, ze dodawanie elementéw jest dos¢ jedno-
lite i nie wprowadza wigkszych zmian w procesie tworzenia indeksu czesciowego. Druga
przyczyna jest zbyt mata liczba wyszukiwan przeprowadzanych w tych zestawach. Pro-
ces zwykle wymaga okoto 800 kwerend wyszukujacych, a tutaj mamy odpowiednio 25,
200 i 100 kwerend, co oznacza, ze jesteSmy w poczatkowej fazie tworzenia indeksu i nie
mozna jeszcze obserwowal znacznej przewagi LAM nad AM. Po trzecie, oba algorytmy
uzyskuja bardzo podobne czasy w pierwszej fazie. Dopiero w kolejnych fazach algorytm
LAM znaczaco przewyzsza klasyczne podejsécie. Jednak warto zauwazy¢, ze zestaw Z Ry,
ktory zawiera az 1000 wyszukiwan i tym samym tworzy petny indeks, pokazuje ogromng
przewage LAM nad AM, szczegdlnie w testach na dysku Intela, gdzie algorytm LAM
osiaga wyniki szesciokrotnie lepsze niz oryginalny algorytm.

Sytuacja w pozostalych seriach nie zmienita sie. Zwickszenie selektywnosci z 1% do
5% praktycznie nie wptyneto na réznice w zestawach nastawionych na modyfikacje tabeli.
Ponadto, wyzsza selektywno$¢ zmniejszyta czas potrzebny algorytmowi AM na wykonanie
wszystkich kwerend ZR 4. Jest to oczekiwany wynik, co mozna zaobserwowaé w tabeli
6.13, gdzie czas tworzenia cze$ciowego indeksu dla algorytmu LAM pozostaje niezmienny,
a dla systemu AM znaczgco sie zmniejsza.
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Podsumowujac, obie serie eksperymentéw wykazaty ogromny przyrost wydajnosci ob-
stugi kwerend za pomoca nowego systemu Lazy Adaptive Merging (LAM) w poréwnaniu
do pierwotnego algorytmu Adaptive Merging. Dzieki wprowadzonej mechanice leniwego
usuwania, LAM nie tylko osigga lepsze czasy obstugi zestawu kwerend, ale takze nadpi-
suje i usuwa o wiele mniej pamieci, co przyczynia sie do dtuzszej zywotnosci dysku SSD.
Kolejng wazna cecha nowego systemu jest elastycznos¢ w amortyzacji czasu potrzebnego
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na budowanie indeksu. W systemach cze$ciowego indeksowania najwiecej czasu zajmuje
samo przepisywanie danych do indeksu. Gdy takie systemy dzialajg na dyskach SSD, do-
chodzi réwniez czas obstugi kasowania blokéw, aby przygotowaé¢ pamieé¢ na nowe dane.
Dzigki parametrowi MT oraz dodatkowym parametrom takim jak minimalne zuzycie
bloku czy maksymalna liczba blokéow reorganizowanych jednocze$nie, mozliwa jest precy-
zyjna kontrola mechanizmu taczenia blokéw. Dzieki temu mozemy roztozy¢ w czasie koszt
reorganizacji tak, aby uzytkownik konicowy nie odczuwal znacznego spadku wydajnosci
podczas niektérych zapytan.
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Algorytmy indeksowania na pamieci
PCM

W tym rozdziale oméwimy metody indeksowania danych, aktualnie stosowane struk-
tury oraz algorytmy wykorzystywane w silnikach baz danych na pamieci PCM. Przed-
stawimy takze nowy system do tworzenia cze$ciowego indeksu na tej pamieci [5], ktéry
zostal specjalnie dostosowany do charakterystyki pamieci PCM. Ogdlny koncept kazdego
rodzaju indeksowania zostal omowiony w rozdziale 2. W tym rozdziale skupimy sie na do-

stosowaniu algorytmow indeksujacych do specyfiki nowego typu pamieci zmiennofazowej
PCM.

Charakterystyka pamieci PCM zostalta przedstawiona w rozdziale 3. Przypomnijmy
jednak gtéwne cechy tej pamieci: Pamieé¢ zmiennofazowa PCM (ang. Phase Change Me-
mory) [125] jest pamiecig nieulotna, oparta na no$niku krystalicznym. Rozwéj tego ro-
dzaju pamieci prowadzi gléwnie firma Intel [128]. Podobnie jak pamieé¢ flash, PCM za-
chowuje dane po odtaczeniu zasilania. Jednak jest znacznie bardziej wydajna. Predkosci
zapisu i odczytu informacji w pamieci PCM sa $rednio kilkadziesiat razy wyzsze niz w
przypadku NAND. Dodatkowo, podczas zapisu danych nie ma konieczno$ci wymazywania
catego bloku komérek. Dzigki temu pamie¢ PCM moze by¢ wykorzystywana nie tylko jako
pamie¢ masowa, ale takze jako pamieé¢ operacyjna komputera [129], [130], [131]. Pamie¢
PCM jest takze bajtowo adresowalna, podobnie jak pamie¢ RAM, i dzielona na strony
o wielkosci 64 B. Typowo kos¢ PCM sktada si¢ z 4 lub 8 bankéw pamieci, choé¢ obec-
nie preferowane jest wykorzystanie 8 bankow, co umozliwia odczyt catej strony pamieci
PCM (64 B) poprzez odczytanie z kazdego banku pojedynczego stowa maszynowego w
architekturze 64-bitowej, ktéra dominuje obecnie w komputerach osobistych i serwerach.
Niestety, podobnie jak w przypadku pamieci flash, mimo bardzo szybkiego odczytu, pa-
mieé¢ ta charakteryzuje sie wolniejszym zapisem (nawet 10 razy). Kolejnym problemem
jest ograniczona liczba zapiséw do pojedynczej komérki, ktéra wynosi od 107 do 10%.
Chociaz 10 milionow moze wydawac sie liczba trudng do osiggniecia, komputer wyko-
rzystujacy pamie¢ PCM jako pamieé operacyjng, mégltby zniszczy¢ pojedyncze komorki
pamieci w zaledwie kilka minut. Jako rozwiazanie tego problemu zaproponowano kilka
algorytméw mapujacych linie pamigeci PCM (64 B) oraz logiczne strony (4 KB) w sposéb
podobny do algorytmu FTL stosowanego w dyskach SSD [191], [192], [193]. Aby zapobiec
catkowitemu zniszczeniu komorek PCM, system operacyjny operuje na tych samych adre-
sach logicznych, chociaz adres fizyczny moze sie zmienia¢. Dzieki temu taki system moze
funkcjonowaé przez dziesigtki lat. Rozwiazanie pelnego mapowania pamieci podzielonej
na strony czy inne mniejsze fragmenty nie zostato porzucone po stworzeniu podstawo-
wych systemdéw. Problem okazal si¢ znacznie wigkszy. Zwykle pamieci sa wykorzystywane
do jednego celu. Pamie¢ RAM jest szybka pamiecig operacyjng komputera lub buforem
danych w wolniejszych dyskach. Pamie¢ flash jest wykorzystywana do budowy pamieci
masowej w tym dyskow SSD. Pamie¢ PCM jest wykorzystywana w rézny sposéb w zalez-
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nosci od architektury systemu. Niektére systemy stosuja PCM jako gtéwnag pamieé kom-
putera [132], inne jako pamie¢ masowa [133], a jeszcze inne jako bufor danych pomiedzy
dyskami SSD a pamiecia RAM [134]. Z tego wzgledu zaproponowano kolejne algorytmy
pozwalajace wydtuzyé zycie komoérek pamieci. Niektore z nich skupiaty sie na dynamicz-
nym wykrywaniu uzycia pamieci (np. duzo zapiséw do pewnego obszaru pamieci) [194],
[195], [196], inne tworzyly mapowanie na réznych poziomach systemu operacyjnego, aby
zmaksymalizowaé korzyéci z mapowania pamieci na zywotnosé¢ 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, ktéry mozna uzyé w dowolnej aplikacji (ang. user space). Porow-
nanie najwazniejszych metod mapowania pamieci mozna znalezé w [200]. To wlasnie ze
wzgledu na asymetrie pomiedzy czasem odczytu a zapisu oraz odmienna charakterystyke
pamieci PCM od klasycznych dyskéw HDD jak i nowych dyskow SSD, klasyczne struktury
danych musza by¢ dostosowane do tego rodzaju pamieci.

7.1 Indeksowanie wierszowe

Indeksy wierszowe stanowiag jedne z najbardziej popularnych struktur danych w ba-
zach danych. Ich gtéwna zaleta jest prostota implementacji oraz efektywnos¢ w utrzy-
maniu porzadku. Caly rekord zapisywany jest w cigglym obszarze pamieci, co umozliwia
szybkie dodawanie nowych rekordéow, usuwanie starych oraz modyfikowanie istniejacych,
przy wykorzystaniu pojedynczych operacji na pamieci. Jednakze, ten rodzaj indeksowa-
nia posiada rowniez pewne wady. Typowo tabela zawiera kilka lub nawet kilkanascie
atrybutow, a wiekszo$¢ kwerend nie wymaga dostepu do wszystkich z nich. Niemniej, ze
wzgledu na utozenie w pamieci, musimy wezytaé caly rekord niezaleznie od zapytania, co
niepotrzebnie wydtuza czas trwania kwerendy.

Najpopularniejsza struktura danych stosowang do indeksowania wierszowego jest
drzewo B+ [21], ktore jest czesto uzywane w bazach danych zapisanych na dyskach HDD
oraz w pamieci operacyjnej komputera. Ze wzgledu na jego popularnosé, podjeto wiele
prob dostosowania drzewa B+ do charakterystyki pamieci PCM. W [136] poréwnano
cztery modele drzew B+:

« Standardowe drzewo B+ (ang. sorted B+), w ktérym zaréwno liscie, jak i
wezty wewnetrzne sa posortowane.

« Calkowicie nieposortowane drzewo B+ (ang. unsorted B+), ktore zacho-
wuje gltowng idee struktury jako zbidér weztdow tworzacych minimalnie czesciowy
porzadek, ale gdzie same wezty sg zbiorami nieposortowanymi.

e Drzewo z nieposortowanymi li$émi (ang. unsorted leaf), gdzie liScie zawie-
rajace dane nie sg posortowane, co minimalizuje liczbe modyfikacji w tym zbiorze,
natomiast wezlty wewnetrzne, stuzace gtéwnie do wyszukiwania odpowiedniego li-
Scia, pozostaja posortowane, gdyz dominujacg operacjg na nich jest odczyt.

e Drzewo z nieposortowanymi li§émi posiadajace bitmape (ang. unsorted
leaf with bitmap), bedace wariantem modelu z nieposortowanymi lisémi, ale do-
datkowo kazdy li$¢ zawiera bitmape okreslajaca aktualny stan kazdej wartosci (1 —
aktualna, 0 — nieaktualna/usunieta).

142



Politechnika Wroclawska Rozdzial 7

Z eksperymentéw przedstawionych w [136] wynika, ze w kontekscie pamieci PCM,
standardowe drzewo B+ radzi sobie najgorzej. Mimo ze w pelni posortowane drzewo
najskuteczniej wyszukuje klucze, kazda modyfikacja, taka jak dodawanie lub usuwanie
rekordéw, wigze sie z duzymi kosztami. Aby utrzymaé posortowanie weztéw, konieczne
jest znalezienie odpowiedniego miejsca na nowy rekord i przeprowadzenie reorganizacji
wezta, aby zbior pozostatl posortowany po dodaniu nowej wartosci. Oczekiwana wartos¢
takiej operacji to przepisanie nawet potowy wezta, co jest bardzo kosztowne biorac pod
uwage charakterystyke pamieci PCM. Poréwnujac trzy pozostale modele, drzewo w pelni
nieposortowane uzyskato najgorsze wyniki sposrod wszystkich nieposortowanych struktur,
mimo iz czas wykonania zestawu kwerend byt znaczaco krotszy niz w przypadku standar-
dowego drzewa B+. Okazuje si¢, ze w pelni nieposortowane drzewo B+ wyszukuje rekordy
bardzo wolno, poniewaz zamiast szybkiego wyszukiwania binarnego, musi wezytaé caty
wezel na kazdym poziomie.

Najlepszym modelem pod wzgledem szybkosci wykonywania kwerend, zuzycia pa-
mieci oraz poboru energii okazat sie model drzewa z nieposortowanymi li§¢mi posiadaja-
cego bitmape. Podzial na nieposortowane liscie, gdzie dokonuje si¢ najwiecej modyfikacji,
oraz posortowane wezty wewnetrzne, stuzace gltownie do wyszukiwania rekordow, oka-
zal si¢ najlepszym rozwiazaniem sposréd wszystkich czterech zaproponowanych modeli.
Przede wszystkim dzieki wprowadzeniu bitmapy, usuwanie rekordu odbywa sie poprzez
nadpisanie pojedynczego bitu odpowiadajacego usuwanej danej, co znaczgco przyspie-
sza te operacje w poréwnaniu do modelu trzeciego (drzewo z nieposortowanymi lisémi),
gdzie dane sg usuwane przez nadpisanie rekordu ostatnim rekordem w wezle. Efektem
tej optymalizacji byto osiagniecie siedmiokrotnie mniejszego zuzycia pamieci, 1,7-krotnie
szybszego czasu wykonania zestawu kwerend przy wykorzystaniu dwukrotnie mniejszej
ilodci energii. Model ten nazwano drzewem UB+ (ang. unsorted B+ Tree).

W publikacji [29] stworzono strukture OB+-Tree oraz zmodyfikowano algorytm re-
organizacji drzewa tak, aby zamiast natychmiast modyfikowaé¢ wezet rodzica, dodawaé
kolejne wezty do listy (ang. overflow node). Autorzy skupili sie na modelu drzewa z nie-
posortowanymi lis§émi wyposazonym w bitmape (UB+-Tree). Zauwazyli, ze w przypadku
braku miejsca na kolejny element w nieposortowanym lisciu, jest on sortowany i dzielony
na dwa podzbiory, podobnie jak w tradycyjnym drzewie B+. Proces sortowania, zaleznie
od wielkosci wezta, moze by¢ czasochtonny, a dodawanie kolejnego wskaznika do rodzica,
ktory jest posortowany, wymaga wielu operacji nadpisywania danych, ktére sa powolne
w pamieci PCM. Aby uniknaé tych operacji, tworzony jest dodatkowy wezet, ktory jest
widoczny tylko na poziomie liscia jako lista dodatkowych weztéw. Podczas przepisywania
danych nie dokonuje si¢ sortowania rekordéw, lecz wybiera si¢ element rozdzielajacy (ang.
pivot) 1 przepisuje sie tylko rekordy o kluczu wiekszym niz wybrany element. Oba wezty
pozostaja niesortowane, jednak dzicki elementowi rozdzielajacemu podczas wyszukiwania
wiadomo, ktory wezetl nalezy wezytac, aby znalez¢ pozadany rekord. Poniewaz nowy wezet
jest widoczny tylko z poziomu liscia, do ktorego jest przypisany, nie ma potrzeby przepro-
wadzaé kosztownej operacji nadpisywania danych w wezle rodzica. Mimo ze taki zabieg
wydtuza czas wyszukiwania rekordu, catkowity czas wykonywania zestawu kwerend spadt
0 6% w poréwnaniu z pierwotnym modelem.

W [31] zaproponowano kolejna modyfikacje, tym razem modelu struktury OB+-Tree.
Wprowadzenie dodatkowych weztéw wydtuza czas wyszukiwania. Gdy uzytkownik wy-
konuje wigcej wyszukiwan niz modyfikacji, czas potrzebny drzewu OB+ na wykonanie
wszystkich kwerend jest dtuzszy niz czas uzyskany przez drzewo UB+. Autorzy, zauwa-
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zywszy, ze wprowadzenie dodatkowych weztéw zalezy od wzorca kwerend, zaproponowali
swoja modyfikacje nazwang drzewem CB+. Struktura ta wykrywa sposob uzycia poszcze-
golnych fragmentow drzewa i dynamicznie wlacza lub wytacza funkcjonalnosé zwiazang z
dodatkowymi weztami. Zmiana nie nastepuje natychmiastowo, gdyz algorytm potrzebuje
czasu na stwierdzenie zmiany trendu. Mimo niewielkiego opdznienia, struktura osiggneta
czas 0 12% lepszy niz drzewo OB+.

W [201] oraz [202] skoncentrowano si¢ na dostosowaniu rozmiaru wezta drzewa B+ do
charakterystyki pamieci PCM. W przypadku pamieci RAM typowy rozmiar wezta odpo-
wiada rozmiarowi strony logicznej tej pamieci (zazwyczaj 4 KB), podczas gdy dla dyskéw
HDD i SSD rozmiar jest dostosowywany do pojemnosci fizycznych stron dyskéw (2 KB —
8 KB). Poniewaz pamie¢ PCM moze byé¢ wykorzystywana jako pamie¢ operacyjna, bufor
lub pamieé masowa, a sama jest podzielona na bardzo mate linie pamieci (64 B), ustalenie
odpowiedniego rozmiaru wezta byto wyzwaniem. W [201] badano wplyw wielkosci wezta
struktury B+ na szybkos$¢ wykonywania kwerend, gdy pamie¢ PCM byta wykorzystywana
jako gtéowna pamieé komputera. Najlepsze wyniki osiagnieto dla weztow o rozmiarze 4-8
razy wiekszym niz linia pamieci podrecznej (ang. cacheline), co sugeruje, ze w takim za-
stosowaniu najlepszy bedzie rozmiar wezta 256 - 512 B. Z kolei w [202] przeprowadzono
eksperymenty z pamiecig PCM jako pamiecig masowa. Najlepsze wyniki uzyskano dla
weztow o wielkodci jednej lub dwoch stron pamieci RAM, czyli 4 KB — 8 KB. Uzyskano to
dzieki braku potrzeby ciagltego doczytywania fragmentéw pamieci. Jednorazowy odczyt i
zapis wystarczaly do wykonania pelnych operacji na wezle.

W publikacji [30] analizowano model wykorzystania PCM jako pamieci dyskowej.
Zaproponowano strukture XB-Tree (ang. eXtendend B+-Tree), ktéra w zaleznosci od
aktywnosci wezta umieszczata go w pamieci nieulotnej PCM lub w szybkiej pamieci RAM.
Koncepcja ta jest podobna do drzewa wedrujacego ([203]), stosowanego w wielu systemach
plikéw na dyskach SSD, takich jak JFFS3 ([204]) czy UBIFS ([205]). W obu strukturach
(XB-Tree i Wandering-Tree) monitorowane jest uzycie wezlta. Jeli dominuja odczyty,
wezel jest trwale buforowany w pamieci RAM, co znaczgco przyspiesza dostep. Natomiast
gdy przewazaja modyfikacje (dodawanie i usuwanie rekordéw), wezel jest zapisywany z
powrotem na pamie¢ PCM (ang. flush). XB-Tree osiagneto znacznie lepsze wyniki w
testach kwerend dominujgcych odczytami, nawet o 40-60% lepsze niz w drzewach OB+ i
CB+.

Podobne optymalizacje wprowadzono w strukturze FP-Tree (ang. Fingering Persi-
stent Tree) [206]. W tym indeksie réwniez wiekszo$é weztéw jest stale buforowana w pa-
mieci RAM. Kazdy wezel posiada osobny bufor na modyfikacje, co pozwala na agregacje
i rownoczesne przeprowadzenie wiekszosci operacji.

W publikacji [207] zaproponowano catkowicie nowy indeks, specjalnie dostosowany
do pamieci PCM i systemoéw wielowatkowych. Indeks DP-Tree sktada si¢ z trzech cze-
sci. Pierwsza to bufor w pamieci RAM, bedacy niewielkim, klasycznym drzewem B+,
ktore agreguje wszystkie operacje, dodajac nowe elementy oraz oznaczajac elementy do
usuniecia. Druga czes¢ to gtéwny indeks zapisany w pamieci PCM, bedacy strukturg po-
dzielona na poziomy, podobnie jak w drzewach LSM ([172]) czy FD ([27]). Gdy bufor
osigga maksymalng liczbe wpiséw, jest taczony z gtéwnym indeksem wedlug specjalnie
przygotowanego algorytmu. Dodatkowo, by zapobiec utracie danych w przypadku awa-
rii systemu (pamietajmy, ze pamie¢ RAM jest ulotna), wprowadzono dziennik operacji,
zapisany na nieulotnej pamieci PCM. Kluczowa cecha systemu jest wsparcie dla ope-
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racji wielowatkowych. Algorytm zapisywania buforowanego drzewa B+ do indeksu jest
zaprojektowany tak, aby moégl obstugiwaé¢ wiele buforéw jednoczesnie. Oznacza to, ze w
zaleznosci od liczby uzytkownikéw (klientéw bazy) mozemy wprowadzié wiele buforéw, z
ktorych kazdy bedzie obstugiwal operacje pojedynczego uzytkownika, traktowanego jako
watek w systemie. Umiejetne zapisywanie tylko niezbednych metadanych niezbednych
do odzyskania informacji oraz petne buforowanie indeksu sprawity, ze indeks ten stat sie
obecnie domyslng strukturg uzywang przez silniki baz danych dziatajace na pamieci PCM.

Umiejetne zarzadzanie buforowaniem i przechowywaniem danych w réznych rodza-
jach pamieci pozwala na zdecydowanie lepsza wydajnos$¢ i mniejsze zuzycie zasobdéw. To z
kolei przektada sie na dtuzsza zywotnosé i stabilnos¢ systeméw korzystajacych z pamieci
PCM. Dzigki temu nowe struktury indeksowe jak DP-Tree czy XB-Tree oferuja znaczne
ulepszenia w obszarach, gdzie tradycyjne drzewa B+ mogtyby sprawia¢ problemy, szcze-
gélnie w $rodowiskach o intensywnym dostepie do danych i duzej liczbie rownoczesnych
operacji.

Te nowatorskie podejscia w indeksowaniu otwieraja nowe mozliwosci dla przysztych
badan i rozwoju w zakresie zarzadzania pamiecig i przetwarzania danych, a takze moga
wplynac¢ na projektowanie przysztych systemoéow bazodanowych, ktére beda mogty wyko-
rzystywaé¢ zaawansowane technologie pamieci do zwiekszenia swojej efektywnosci i nie-
zawodnosci. Nowe metody mogg by¢ szczegdlnie korzystne w aplikacjach wymagajacych
szybkiego dostepu do duzych zbioréw danych, takich jak duze systemy transakcyjne, hur-
townie danych czy rozwigzania z zakresu Big Data i uczenia maszynowego.

Podsumowujac, adaptacja i optymalizacja struktur danych pod specyfike pamieci
PCM jest kluczowa, aby w pelni wykorzystaé jej potencjal. Nie tylko zmniejsza to koszty
operacyjne, ale réwniez zwigksza ogdlng wydajnosé systemow bazodanowych. Przedsta-
wione innowacje stanowia wazny krok w kierunku osiagnigcia tych celéw, a kontynuacja
badan w tym obszarze z pewno$cia przyniesie jeszcze wiecej korzystnych rozwigzan.

7.2 Indeksowanie kolumnowe

Indeksowanie kolumnowe zyskato na popularnosci w ostatnich latach, dzieki czemu
wiekszos¢ nowoczesnych silnikow baz danych wspiera ten sposob zapisu tabeli. Wynika to
z faktu, ze wigkszos¢ zapytan do baz danych nie potrzebuje danych ze wszystkich kolumn.
W wierszowej implementacji marnujemy odczyty z dysku na wczytanie catego wiersza
i wyluskanie tylko potrzebnych atrybutéow. W podejsciu 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 rekordéow, 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 [52] (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 domyslnym
indeksem dla zapisu kolumnowego w silnikach MonetDB [47] oraz VectorWise [49]. Mimo
ze pamie¢ zmiennofazowa PCM posiada odmienng charakterystyke od pamieci RAM czy
dyskow HDD, struktura PDT jest réwniez stosowana w bazach zapisanych w pamieci
PCM. Mozliwe, ze w niedalekiej przysztosci zobaczymy probe zaadoptowania znanych al-
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gorytmoéw pod pamieci PCM takich jak kolumnowe drzewo FD [3], kolumnowe drzewo
B+ [208] czy system zapisu danych PAX [53], ktéry zapisuje dane kolumnowo w obrebie
jednego fragmentu pamieci, zazwyczaj strony na dysku. Taki sposéb zapisu mozna by
tatwo zaadoptowac¢ do pamieci PCM, ktéra w zaleznosci od wykorzystania dzielona jest
na mniejsze (64B) lub wigksze strony (4KB), odpowiadajace stronom pamieci RAM czy
dysku. W literaturze mozemy znalez¢ kilka prob implementacji nowego sposobu mapowa-
nia danych, tak aby efektywnie byly wezytywane nie tylko z pamieci PCM (jak kiedys z
dysku) do pamieci RAM, ale takze z PCM do pamieci podrecznej procesora [209], [210],
[211], [212].

7.3 Indeksowanie czesSciowe

Zazwyczaj administrator bazy danych musi zdecydowaé, jak dobra¢ indeksy, aby
efektywnie obstugiwaé¢ kwerendy uzytkownikéw. Jest to trudne zadanie, dlatego coraz
czesciej stosuje sie automatyzacje tego procesu [55]. Czesto wykorzystuje sie indeksowa-
nie czesciowe, ktére w wyniku kwerendy dodaje potrzebne dane do indeksu. W ten sposob
rekordy zapisane w indeksie sg tymi, ktére byty kiedys potrzebne i moga by¢ potrzebne w
przysztosci. Dodatkowym atutem tego typu algorytmoéw jest amortyzacja kosztu tworze-
nia pelnego indeksu; zamiast dtugiego oczekiwania na finalizacje tego procesu, dodajemy
mate zbiory rekordow podczas kazdego zapytania, nieznacznie wydtuzajac tylko czas jego
obstugi, co zwykle jest niezauwazalne dla uzytkownika bazy. W [58], [59] zaproponowano
Indeks Cracking. Algorytm ten uzywa metody podziatu danych na partycje (ang. parti-
tion) wzgledem elementéw z zakresu zapytania i dziata podobnie do sortowania szybkiego
(ang. quicksort) [60]. Kolejng metode automatycznego tworzenia indeksu podczas kwe-
rend przedstawiono w [15]. Adaptive Merging, w przeciwienstwie do Indeksu Cracking,
korzysta z algorytmu scalania posortowanych list podobnego do sortowania przez scalanie
(ang. mergesort) [64]. Ze wzgledu na schemat dziatania obu algorytméw, Indeks Crac-
king stosuje si¢ dla baz danych zapisanych w szybkiej pamieci operacyjnej komputera,
a Adaptive Merging gdy tabela przechowywana jest na pamieciach blokowych takich jak
dyski HDD czy dyski SDD. Pamie¢ PCM jest adresowana bajtowo, zatem naturalnym wy-
borem algorytmu do czeSciowego indeksowania padt na Indeks Cracking. W [213], [214]
przeprowadzono doglebna analize tego algorytmu i charakterystyki PCM oraz pokazano
za pomoca eksperymentéw, ze Indeks Cracking poprzez czeste reorganizacje doprowadza
do szybkiego wypalenia sie komérek pamieci PCM. Dodatkowo, biorac pod uwage asyme-
trie pomiedzy szybkim czasem odczytu a wolnym zapisem, czeste nadpisywanie danych
nie jest efektywne na tym rodzaju pamieci. Z tego powodu na pamieciach PCM uzywa sie
obecnie oryginalnego algorytmu Adaptive Merging.

Mimo ze obecnie Adaptive Merging jest stosowany w bazach danych zapisanych na
pamieci PCM, to nie jest on dostosowany do tego rodzaju pamieci i posiada liczne wady.
Najwiekszg z nich jest konieczno$¢ reorganizacji partycji podczas przepisywania danych
do nowej partycji. Kazdy rekord, ktory jest przepisywany, musi zosta¢ nadpisany innymi
rekordami, aby partycja nie zawierata wolnych przestrzeni. Dodatkowo AM uzywa w pelni
posortowanego wariantu drzewa B4+ (PB+) [65], a z [136] wiemy, ze takie podejscie nie
jest optymalne w pracy z pamieciag PCM. Z tych powodéw postanowilismy dostosowaé
algorytm Adaptive Merging do pamieci PCM. W [5] zaproponowaliémy modyfikacje tego
algorytmu, nazwang eAM (extended Adaptive Merging). W eAM partycje nadal sa po-
sortowane, jednak dopuszczamy obecnos$é elementéw nieaktualnych (usunietych), ktére
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sg nadal zapisane w partycji. Kazda partycja zawiera bitmape okreslajaca status kazdego
rekordu. Kiedy przepisujemy element w inne miejsce, zmieniamy jego status w bitma-
pie, nie nadpisujac go innymi elementami zbioru. To eliminuje potrzebe przeprowadzania
kosztownych operacji zapisu danych. Podczas wezytywania partycji, najpierw wezytujemy
do pamieci RAM lub pamieci podrecznej procesora bitmape, znajdujaca sie na poczatku
partycji. Dzigki temu mozemy szybko okresli¢, ktore rekordy sa aktualne i wymagaja zata-
dowania do pamieci. Druga modyfikacja jest zmiana tworzonego indeksu. Zamiast posor-
towanej wersji B+, uzyliémy modyfikacji drzewa UB+, opisanej w [136]. Wprowadzenie
nieposortowanego liscia nie tylko zmniejsza liczbe zapiséw do pamieci PCM podczas bez-
posredniego wstawiania nowych elementéw do indeksu, ale takze skraca czas potrzebny
na posortowanie danych odczytanych z partycji. Niestety dalsze modyfikacje algorytmu
AM byty niemozliwe do przeprowadzenia. Brak oddzielnych moduléw na indeks i zbior
partycji utrudnia proces optymalizacji tego algorytmu, poniewaz partycje sa integralng
czedcig drzewa indeksu. Z tego powodu zaproponowaliémy PAM (PCM Adaptive Merging)
[5] — catkowicie nowy system do tworzenia czeSciowego indeksu.

7.3.1 System PAM (PCM Adaptive Merging)

PCM Adaptive Merging, w przeciwienstwie do klasycznego Adaptive Merging, nie
nadpisuje danych podczas tworzenia nowej partycji. Zamiast tego, zapisuje w dzienniku
pare kluczy odpowiadajgca zakresowi przepisanemu z partycji do indeksu. Dzieki temu
system unika kosztownej operacji nadpisywania danych w momencie ich przepisywania.
System PAM potrafi wspotpracowaé z dowolnym indeksem, ktéry wspiera zbiorcze doda-
wanie danych (ang. bulkload), takimi jak DPTree [207] i FPTree [206]. Oba te indeksy
zostaly przystosowane do charakterystyki pamieci PCM. Niestety, te indeksy nie potra-
fia w pelni wykorzystaé¢ wzorca dodawanych rekordéw (zakresy kluczy), co sktonito nas
do zaproponowania nowej struktury opartej na drzewie B+Tree i DPTree — BB+Tree
(Buffered B+Tree).

System PCM Adaptive Merging korzysta z nastepujacych struktur danych:

1. Partycja — podstawowa struktura przechowujgca zbiér posortowanych danych. Po-
mimo iz pamie¢ PCM jest bajtowo adresowalna, to dostep do catej linii pamieci jest
znacznie szybszy ze wzgledu na buforowanie kontrolera pamieci. Dlatego wielko$é
partycji zawsze jest wielokrotnoscig linii pamieci PCM, aby zminimalizowa¢ narzut
zwigzany z zapisem i odczytem zbyt maltych obszaréw pamieci. Podczas pierwszej
kwerendy dane wezytywane sg do bufora znajdujacego sie w pamieci RAM i tam
sortowane. Nastepnie sg zapisywane na pamigci nieulotnej PCM. Dane sa posorto-
wane wewnatrz kazdej partycji, zatem mozemy wyszukaé potrzebny klucz w czasie
logarytmicznym uzywajac klasycznego wyszukiwania binarnego. Dodatkowo kazda
partycja posiada dwa atrybuty, najmniejsza i najwigksza wartos¢ klucza w partycji.
Atrybuty te sa zapisane 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 odbywac sie rownolegle na kilku partycjach, poniewaz mozemy
tatwo stwierdzi¢, ktore partycje z podanych adreséw nalezy wezytaé, a ktére nie.
Struktura ta jest zapisana w pamieci RAM, poniewaz mozna ja tatwo zbudowaé ze
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zbioru partycji zapisanych na nieulotnej pamieci.

3. Bufor do sortowania — fragment szybkiej pamieci RAM o ustalonym rozmiarze
BS (ang. Buffer Size), uzywany do sortowania danych przed zapisem do partycji.
Im wigkszy bufor, tym wiecej danych mozna posortowac za jednym razem. Zatem,
im wigksze BS, tym mniej partycji w zbiorze.

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

5. Dziennik dodanych rekordéw (ang. insertion journal) — dziennik ten zawiera
wszystkie zakresy kluczy, ktore zostaly 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 zostaty wczesniej przepisane do indeksu czy tez nie. Dzigki temu wezytujemy
tylko potrzebne partycje. Tej struktury nie trzeba zapisywa¢ w nieulotnej pamieci.
Wystarczy podczas startu systemu odczytac¢ rekordy znajdujace sie w zbiorze par-
tycji jak i w indeksie. Cze$¢ wspdlna tych zbioréw zostala 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, ktére zostaty usuniete z partycji. Usunietych danych nie
da sie odzyska¢ w podobny sposéb do danych zapisanych w dzienniku dodanych
rekordéw. Dlatego dziennik ten jest zapisany 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 czesciowego
przez PAM. Dla uproszczenia zatézmy, ze tabela ma 20 rekordow. Poczatkowy uktad da-
nych w pamieci wygladal nastepujaco: {2, 19, 26, 5, 9, 1, 3, 11, 17, 21, 24, 14, 16, 12,
4, 6, 18, 20, 13, 25}. Zalézmy réwniez, ze linia pamieci PCM moze pomiesci¢ maksy-
malnie 2 rekordy, a bufor sortujacy ma pojemnosé¢ 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
dwo6ch kwerendach wyszukujacych: (6-13) oraz (1-8), co mozemy tatwo odezytaé z dzien-
nika dodanych rekordéow. W zbiorze partycji sktadajacym si¢ z 4 partycji, oznaczonych
na rysunku jako P1, P2, P3 i P4, rekordy przepisane do indeksu sa oznaczone kolorem
szarym. Jak widaé¢, wszystkie dane, zarowno te ktére zostaly przepisane, jak i te, ktore
nie zostaly pobrane przez uzytkownika, sa przechowywane w partycjach w pamieci PCM.
Mimo ze przepisane rekordy nie sg juz potrzebne, lepiej jest pozostawi¢ je na miejscu
i nie nadpisywaé ich danymi aktualnymi. Dzieki temu unikamy niepotrzebnych operacji
zapisu, ktore sg bardzo kosztowne w tym modelu pamigci. Pamigé zostanie zwolniona,
gdy wszystkie dane przepisane do indeksu w obrebie jednej partycji zostang usuniete
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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

na prosbhe uzytkownika. Warto réwniez zauwazy¢, ze metadane o zbiorze partycji sa na
biezaco aktualizowane wraz z kazdg zmiang w partycji. Przyktadowo, mimo ze partycja
P1 zawiera dane {2, 5, 19, 26}, minimalny klucz zapisany w metadanych to 19, a nie 2,
poniewaz 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-
nia indeksu czesciowego. Zakladamy, ze tabela poczatkowo sktadata sie z 20 rekordow: {2,
19, 26, 5,9, 1, 3, 11, 17, 21, 24, 14, 16, 12, 4, 6, 18, 20, 13, 25}. Ze wzgledu na pojemnosé
linii pamieci PCM (2 rekordy) oraz pojemno$¢ bufora sortujacego (5 rekordéw), rozmiar
partycji zostal ustalony na 4 rekordy. Pierwsze zapytanie dotyczyto kluczy z zakresu (6-
13). Dane wezytane sa do bufora, sortowane, a nastepnie zapisywane w partycjach. Zakres
kwerendy dodawany jest do indeksu, dlatego w indeksie zapisujemy rekordy {6, 9, 11, 12,
13} i tworzymy pierwszy wpis w dzienniku, pare (6 - 13). Nastepnie przyszto zapytanie
o zakresie (1 - 8). Po przeczytaniu dziennika stwierdzamy, ze wartosci 7 i 8 nie zostaly
wezesniej przepisane. Dlatego zapytanie (1 - 8) przeksztalcamy w kwerende z zakresu (1
- 6). Analizujac atrybuty partycji zapisane w pamieci RAM, ustalamy, ze partycja P4
(zakres kluczy 18 - 25) nie zawiera szukanych rekordow. Pozostale partycje: P1 (1-26), P2
(2-21) oraz P3 (4-24), moga zawiera¢ szukane dane. Po wezytaniu ich z pamieci PCM do
bufora, z partycji P1 kopiujemy wartosci 2 i 5, z P2 wartosci 11 3, a z P3 wartos¢ 4. Ko-
piowane dane dodajemy do indeksu. Zamiast usuwac¢ przepisane dane, zostawiamy je na
miejscu i dodajemy odpowiedni wpis do dziennika dodanych rekordéw. Wpis do dziennika
dla zakresu (1-8) wskazuje, ze te dane zostaly przepisane do indeksu, wigc nie wymagaja
ponownego odczytu z partycji. Ostatnia przedstawiona kwerenda dotyczy usuwania war-
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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 partydji Dziennik dodanych rekordéw
poczatkowy {} {}
Indeks Dziennil;}usuniec’
i 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 usunie¢ wyszukaj {3, 4, 24}, {4, 18, 25}}
Indeks {} (6-13)
{6,9,11,12,13} Bufor sortujacy
P1 P2 P3 P4 .
{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 usunieé¢ wyszukaj {3, 14, 24}, {4, 18, 25}} ’
Indeks 0 (1-8)
{1,2,3,4,5,6,9,11,12,13} Bufor sortujacy
P1 P2 P3 P4 Dane partycl
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, Y/
—— — usun 24}, {4, 25, 251} {(6-13), (1-8)}
Dziennik usunig¢ (18-20) [l
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

tosci z zakresu (18-20). Ponownie, zaczynamy od przeczytania dziennika. Wszystkie dane
do usuniecia pochodza z partycji, wiec odczytujemy metadane i stwierdzamy, ze odpo-
wiednie rekordy moga znajdowaé sie¢ w kazdej partycji. Po wezytaniu danych z pamieci
PCM, okazuje sie, ze z partycji P1 nalezy usunaé wartos¢ 19, a z P4 wartosci 18 i 20.
Mimo polecenia uzytkownika o usuniecie tych rekordéw, system PAM tego nie wykonuje.
Zamiast tego dodaje zakres (18-20) do dziennika usunieé i aktualizuje metadane partycji.

7.3.2 Procedury systemu PAM

Wstawianie

Dodawanie nowych rekordéw do systemu PAM jest bardzo proste. Wykorzystujemy
gotowa strukture indeksowa do zarzadzania rekordami. Wstawianie odbywa si¢ zgodnie
z procedurami opisanymi dla danej struktury indeksowej. Dzieki temu unikamy zabu-
rzenia porzadku w posortowanych partycjach, co mogtoby prowadzi¢ do koniecznosci ich
reorganizacji. Nie dodajemy réwniez nowych partycji, co zmniejsza koszty operacyjne sys-
temu. Dodane rekordy od razu umieszczamy w indeksie, przewidujac ich wykorzystanie
w przysztodci.

Wyszukiwanie

Wyszukiwanie to kluczowa operacja w procesie tworzenia indeksu cze¢sciowego. W
trakcie wyszukiwania doktadamy do indeksu kolejne rekordy, zmniejszajac liczbe danych
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przechowywanych w partycjach. Proces ten jest prosty. Po otrzymaniu kwerendy od uzyt-
kownika, przegladamy dziennik dodanych rekordow, aby ustali¢, ktére dane sa juz do-
stepne w indeksie, a ktére musimy wczyta¢ z partycji. Jako ze dziennik to tylko lista
zakresow kluczy przepisanych, konieczne jest przeczytanie catej listy. Optymalnie, gdy
kwerenda moze by¢ obstuzona wytacznie przez indeks, unikamy dodatkowych odczytow.
Jesli jednak niezbedne sg dane z partycji, korzystamy z metadanych zgromadzonych w
pamieci RAM, aby wczytac tylko te partycje, ktore moga zawieraé¢ potrzebne informacje.
Przedwczesnie zbieramy wszelkie niezbedne informacje, po czym réwnolegle wezytujemy
wymagane segmenty pamieci. Nalezy pamietac, ze obecno$é klucza w dzienniku nie gwa-
rantuje jego obecnosci w indeksie. W trakcie usuwania lub aktualizacji danych w indeksie,
dziennik nie jest modyfikowany, co ma na celu przyspieszenie wyszukiwania i zachowa-
nie jego poprawnosci. Jesli dane zostaly usuniete, musza zosta¢ odnalezione w zbiorze
partycji. Nie usuwajac natychmiastowo danych z dziennika, szybko lokalizujemy klucz w
indeksie lub stwierdzamy, ze zostal usuniety. Poniewaz nie wszystkie rekordy w partycji
sg aktualne, sprawdzamy przed ich dodaniem do wynikéw, czy nie znajduja sie one w
dzienniku usunigé. Jesli tak, omijamy je w odpowiedzi na zapytanie. Po zebraniu wszy-
stkich danych sortujemy je i dodajemy do indeksu, aktualizujac réwnoczesnie metadane
partycji i wpisujac nowy zakres do dziennika dodanych rekordéw. Po przeprowadzeniu
tych operacji mozemy przedstawi¢ uzytkownikowi wynik kwerendy.

Usuwanie

System PAM rownolegle zarzadza partycjami i indeksem, ktore razem tworza. Dzieki
dziennikowi dodanych rekordow system jest w stanie zdecydowaé, ktora strukture nalezy
przeszuka¢ w celu odnalezienia rekordow do usuniecia. Jezeli rekord znajduje sie w in-
deksie, wystarczy wykona¢ odpowiednia operacje na strukturze indeksowej. Jesli jednak
jest zapisany w partycji, nie usuwamy go bezposrednio z pamigeci PCM. Zamiast tego,
dodajemy wpis do dziennika usunie¢, co pozwoli algorytmowi zdecydowaé o odczytaniu
danych z indeksu przy nastepnym wyszukiwaniu.

7.3.3 Opis algorytmoéw

Pseudokod 7.1 przedstawia doktadny opis krokow algorytmu wyszukujacego dane w
systemie PAM. Procedura na wejsciu przyjmuje posortowany zbiér kluczy, dla ktérych
musimy znalez¢ odpowiadajace rekordy. W pierwszym kroku prébujemy znalezé rekord
w indeksie (linia 5). Jedli indeks nie zawiera danej wartosci, przechodzimy do kolejnego
kroku. Jedli klucz jest zapisany w strukturze, 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
klucza) oraz jesli nie zostal usuniety z partycji (dziennik usunieé¢ nie zawiera szukanego
klucza). Gdy speiamy oba te warunki (linia 9), musimy podja¢ prébe znalezienia rekordu
w zbiorze partycji. Pamietajmy, ze nie musimy wezytywacé wszystkich partycji. Majac ak-
tualne metadane zapisane w pamieci RAM, mozemy stwierdzi¢, czy klucz moze znajdowac
sie w partycji czy tez nie (linia 10). Gdy wezytujemy dane z partycji, za pomoca wyszuki-
wania binarnego (linia 12) w bardzo krétkim czasie stwierdzamy, czy rekord jest zapisany
w partycji. Jesli tak, 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. Najpierw doda-
jemy rekordy do struktury (linia 17), nastepnie dodajemy wpis do dziennika dodanych
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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

rekordéw (linie 19-20) oraz aktualizujemy metadane kazdej partycji (linia 21).

7.3.4 Wybér Indeksu dla systemu PAM

System PAM potrafi wspotpracowaé z dowolnym indeksem. Operacje, ktére wyko-
nujemy na strukturze PAM, dziely sie na te, ktore musimy wykona¢ na zbiorze partycji,
oraz na te, ktére wykonujemy na strukturze indeksu. System nie wymaga zadnych spe-
cyficznych 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, ktéra jest dostosowana do modelu pamieci
PCM. Takimi strukturami sa m.in. drzewo UB+ [136], OB+ [29] 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-
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czyt), struktura powinna buforowaé te czesci drzewa, ktore sa czesto wezytywane, ale nie
modyfikowane, w szybkiej pamieci RAM. Wszystkie trzy kryteria spetnia tylko indeks DP.
Niestety DP-Tree nie jest dostosowany do systeméw tworzenia indekséw czesciowych. Nie
jest w stanie w petni wykorzysta¢ faktu, ze 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$ciami zapisa-
nymi juz w drzewie, trzeba dodaé¢ rekordy do istniejacego wezta. W przypadku, gdy jest
to zbior sktadajacy sie z nowych wartosci, wystarczy stworzy¢ nowy wezet i podpiaé¢ go
do struktury drzewa. Zamiast tego drzewo DP buforuje dane w pamieci RAM, a nastep-
nie uniwersalnym i bardzo kosztownym algorytmem dodaje wszystkie rekordy z bufora
do gtéwnego drzewa zapisanego na pamieci PCM. Z tego powodu, w pracy po$wieconej
systemowi PAM [5], zaproponowaliSmy réwniez indeks BB+ (Buffered B+), ktéry nie
tylko spelia wszystkie trzy wczesniej wymienione kryteria, ale takze jest dostosowany do
systemoéw tworzenia czeSciowych indeksow.

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

Struktura BB+ jest modyfikacja popularnego drzewa B+, inspirowana po czesci in-
deksem DP-Tree. W szybkiej pamieci RAM zapisujemy dane, ktére powinny zosta¢ do-
dane, oraz te, ktore powinny zosta¢ usuniete z gtéwnego indeksu. Dodatkowo wezty we-
wnetrzne, ktore gltownie stuzg do wyznaczenia Sciezki z korzenia do liScia, réwniez sa
buforowane, podobnie jak w strukturze DP. Liscie drzewa zapisane sa zawsze w pamieci
PCM i nigdy nie sg buforowane, poniewaz zawieraja rekordy dodane przez uzytkownika.
Utrata tych danych podczas awarii systemu jest niedopuszczalna. Wszystkie pozostate
struktury mozna tatwo odzyska¢. Wezly wewnetrzne odzyskujemy, budujac drzewo na
nowo na podstawie lici. Bufor dodanych i usunietych rekordéw mozemy odzyskac z syste-
mowego dziennika transakcji, dostepnego w popularnych systemach operacyjnych, takich
jak Windows i Linux, oraz w silnikach baz danych, np. MySQL czy PostgreSQL.

Podczas analizy kwerend wykonywanych w systemie PAM zauwazyliSmy, ze raz zbu-
dowany wezet nie jest tak czesto modyfikowany jak w przypadku zwyktego indeksu. Dzieje
sie tak, poniewaz dane kopiowane z partycji do indeksu sa roztaczne z rekordami juz
skopiowanymi. Zatem zbudowany wezel jest bardzo czesto odczytywany, a jednoczes$nie
rzadko modyfikowany. Z tego wzgledu zdecydowaliSmy sie na podzial wezta w drzewie
BB+ na dwie sekcje: posortowana i nieposortowana. Poczatkowo, gdy tworzymy wezet,
czy to przez kopiowanie danych z partycji, czy przez reorganizacje drzewa BB+, podobng
do znanej z indeksu B+, zapisujemy dane do czesci posortowanej. Kolejne odczyty tego
wezta beda bardzo szybkie, poniewaz przejécie po wezle odbywaé sie bedzie za pomoca
wyszukiwania binarnego. Podczas modyfikacji istniejacego wezta nowe dane dodawane sa
do sekcji nieposortowanej, tak jak w przypadku drzewa UB+. Tak samo jak w drzewie
UB+, indeks BB+ posiada bitmape dla kazdego wezta, méwiaca, ktére dane sg aktualne.
Dzigki temu, zamiast reorganizowa¢ wezel podczas kazdego usuwania, zaznaczamy fakt
usuniecia w bitmapie i konczymy procedure usuwania. Jako efekt uboczny mozliwe, ze
powstanie puste miejsce w Srodku jakiej$ sekcji. Wypetnianie 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 srodek sek-
cji posortowanej, utracimy porzadek tej sekcji. Wtedy przesuwamy wskazniki obu sekcji,
zmniejszajac sekcje posortowana i zwickszajac nieposortowana, tak aby nowy element oraz
wszystkie elementy na prawo od niego znalazly sie w sekcji nieposortowane;j.
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Podsumowujac, nowa struktura BB+ posiada nastepujace cechy:

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

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

» Liscie zapisane sg 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.

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+

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 weztéw 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
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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 7.2: bbpBulkload(input: Node node, Entry entries| ])

1 if length(entries) = 0 then
2 Lreturn

3
4 if isLeaf(node) = TRUFE then

5 bbpLeaflnsert(node, entries)
6 return

7

®

Key lastMax := —o0

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

14 lastMax = maxKey
15
// Stwoérz 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)

Pseudokod 18 opisuje procedure dodawania catego zbioru elementéw do drzewa BB+.
Algorytm wykonujemy rekurencyjnie, dlatego na poczatku musimy ustali¢ warunki zakon-
czenia. Pierwszym warunkiem jest pusty zbior wejsciowy rekordéw (linia 1). Jesli zbiér
ten jest pusty, nie mamy czego doda¢ do obecnego poddrzewa, wiec konczymy ciag wy-
wotan rekurencyjnych dla tej cze$ci drzewa. Drugim warunkiem jest rodzaj wezta. Gdy
osiggniemy poziom lidci (linie 4-6), nie szukamy dalej poddrzew, poniewaz znalezliSmy
wilasciwy wezel. Nalezy woéwcezas doda¢ elementy do wyznaczonego liscia, korzystajac
z funkcji bbpLeafInsert (algorytm 19). Od linii 8 zaczyna sie wlasciwe ciato funkeji
bbpBulkload. Celem kazdego wywotania procedury jest wyznaczenie podzbioru elemen-
tow na podstawie wartosci kluczy oraz rekurencyjne wywolanie algorytmu na poddrzewie
i wyznaczonym podzbiorze. Korzystajac z wtasnosci drzew B+, gdzie kazdy wskaznik
wskazuje na wezlty (poddrzewa) o warto$ciach mniejszych niz klucz wskaznika, celujemy
w zachowanie wszystkich wtasnosci strukturalnych drzewa. Dlatego podzbiory elementéw,
ktore majg by¢ dodane, wyznaczane sa w sposob analogiczny do $ciezki podczas wyszuki-
wania. Algorytm zaczyna sie od ustawienia wartosci ostatniego maksimum na —oo (linia
8). Nastepnie iterujemy po wszystkich wskaznikach danego wezta (linia 10). W kazdym
przejsciu petli ustalamy minimum zbioru jako poprzednie maksimum, a maksimum zbioru
jako warto$¢ obecnego wskaznika. Poniewaz warto$¢ wskaznika nie nalezy do poddrzewa,
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na ktére wskazuje, tworzymy podzbiér z zakresu < min,max), gdzie jest lewostronnie do-
mkniety (linia 16). Gdy podzbiér jest gotowy, procedure wykonujemy rekurencyjnie dla
poddrzewa obecnego wskaznika i utworzonego podzbioru.

Pseudokod 7.3: bbpLeaflnsert(input: Node node, Entry entries| |)

1 Node n = node

2 foreach FEntry e € entries do
// Dodanie danych do usuniecia moze doprowadzié¢ do posiadania zbyt maltego wezla. W

tym przypadku scalamy wezly i aktualizujemy wezet rodzica
3 if numValidEntries(n) < FANOUT /2 then
4 n = MergeNodes()

L UpdateInnerNodes()

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

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

L UpdatelnnerNodes()

10

11 if e.ToDelete = TRUE then
12 L delete(n,e)

13 else
// Wstawianie danych do posortowanej czesci wezla jest kosztowne. Dlatego najpierw
sprawdzamy, czy istnieje miejsce w czesci nieposortowanej
14 if existsGapInUnsorted(n) = TRUE then
15 L insertIntoUnsortedGap(n,e)
16 else if unsortedNotFull(n) = TRUFE then
17 | insertIntoUnsorted(n,e)
18 else if existsGapInSorted(n) = TRUFE then
19 L insertIntoSortedGap(n,e)

Aby zminimalizowac¢ liczbe zapisow na pamieci PCM oraz zmaksymalizowaé korzysci
wynikajace ze wstawiania duzych, posortowanych zbioréow danych do drzewa, struktura
BB+ sktada si¢ z weztéw podzielonych na dwie sekcje. Sekcja posortowana jest tworzona
na poczatku zycia wezta. Gdy alokujemy pamie¢ na nowy wezet i zapisujemy do niego
pierwsze posortowane elementy, wszystkie rekordy trafiaja do sekcji posortowanej. Dzieki
temu, gdy dominuja kwerendy wyszukujace dane, mozemy bardzo szybko przeprowadzic¢
wyszukiwanie szukanego klucza. Jednoczesnie, aby zminimalizowa¢ liczbe zapiséw, nowe
rekordy sa dodawane gltéownie do sekcji nieposortowanej. Pseudokod 19 zawiera liste kro-
kow algorytmu dodajacego nowe klucze do wezta. Jako argument wejSciowy procedura
przyjmuje wezel, na ktorym musi pracowac, oraz zbior danych, ktore trzeba dodaé¢ lub
usunaé (zbiér rekordéw moze zawiera¢ dane do usuniecia). Mimo ze algorytm modyfikuje
wezel kilkukrotnie (w kazdej iteracji petli), nalezy pamietaé, ze w rzeczywistosci wezel jest
buforowany. Z pamieci PCM odczytujemy potrzebne fragmenty wezta do pamieci RAM,
tam przeprowadzamy wszystkie modyfikacje, a nastepnie aplikujemy zmiany na pamieci
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Model Pojemnos¢ strony | Szybkos¢ odczytu | Szybko$é zapisu
Testowy Model PCM 64 B 6,4 GB/s 1,6 GB/s

Tabela 7.1: Parametry testowego modelu pamieci PCM [167]

PCM. Poczatkowo w kazdej iteracji petli sprawdzamy, czy modyfikacje wezta nie zabu-
rzyty jego podstawowych wtasnosci. Jesli wezet jest zbyt maty, nalezy go scali¢ z innymi
weztami (linie 3-5). Analogicznie, jesli wezel nie jest w stanie pomiescié¢ kolejnego rekordu,
jest dzielony na dwa wezty (linie 7-9). Gdy jesteSmy pewni, ze mozemy przeprowadzié¢ ope-
racje na wezle, sprawdzamy, czy rekord, ktory obecnie odczytujemy ze zbioru wejsciowego,
jest do usuniecia czy do dodania. Jesli musimy usuna¢ rekord (linie 11-12), wylaczamy
odpowiedni bit w bitmapie, ale nie usuwamy rekordu z pamigci. Dzigki bitmapie wiemy, ze
usuniety rekord jest nieaktualny i nie bedziemy go brali pod uwage podczas wyszukiwania
czy kolejnego usuwania. Gdy dodajemy rekord, postepujemy zgodnie z ustalonymi prio-
rytetami. Po pierwsze, jesli istnieje przestrzen do wypetnienia w sekcji nieposortowanej
(linie 14-15), nalezy ja wypelni¢. Po drugie, jesli sekcja nieposortowana nie jest petna, do-
dajemy kolejny rekord na koniec tej sekcji (linie 16-17). Gdy sekcja nieposortowana nie jest
w stanie pomiesci¢ kolejnego rekordu (linie 18-19), musimy dodaé element do przestrzeni
w sekcji posortowanej (przypadek, gdy sekcja posortowana jest réwniez pelna, nie jest
obstugiwany, poniewaz to oznacza, ze wezel nalezatoby podzieli¢). Niestety, po dodaniu
elementu do czesci posortowanej, zaburzamy porzadek tej sekcji. Nalezy zatem zmniejszy¢
czes¢ posortowang i jednoczesnie zwiekszy¢ nieposortowang. Opisane kroki wykonujemy
dla kazdego elementu znajdujacego sie w zbiorze danych wejsciowych.

7.3.6 Eksperymenty

W tej czesci rozdziatu przedstawimy i przeanalizujemy eksperymenty wykonane za
pomoca symulatora SIPS, ktory zostat doktadnie opisany w rozdziale 4. Do ekspery-
mentéw wykorzystano model referencyjny pamieci PCM przedstawiony w [167]. Ten sam
model zostal uzyty do testéw w [136], [161], [215]. Jest to zatem bardzo popularny model,
ktory uzywa si¢ do przedstawienia wynikéw w sytuacji, gdy nie mamy mozliwosci uzycia
realnej kosci pamieci, ktora wymaga zakupu dosé drogiego procesora (Intel Xeon Gold lub
Platinum). Referencyjny model przedstawiony w tabeli 7.1 charakteryzuje sie pojemnoscia,
strony (linii pamieci) réwna pojemnosci strony pamieci podrecznej procesora (ang. cache-
line). Poniewaz procesor wezytuje pelne strony pamieci podrecznej, réwna ich wielkosé
wplywa korzystnie na szybkos$¢ wezytywania danych z pamieci PCM. Dodatkowo, model
ten posiada szybkosé¢ zapisu na poziomie 1,6 GB/s oraz szybkosé odezytu réwna 6,4 GB/s.
Jak wida¢, model posiada réwniez bardzo duza asymetrie pomiedzy wolna modyfikacja
pamieci a bardzo szybkim odczytem. Jest to charakterystyka dobrze znana z pamieci flash
i dyskéw SSD z niej zbudowanych. Wiemy zatem, ze algorytmy minimalizujace liczbe za-
pisow osiagna najwicksze korzysci z redukeji tej operacji. W testowanej bazie danych rola
pamieci PCM jest podobna do zwyktego dysku. Jest to pamie¢ nieulotna, w ktérej zapi-
sujemy wszystkie dane trwate. Nie stuzy ona do buforowania, gdyz do tego celu w naszej
architekturze wykorzystujemy pamie¢ RAM. Z tego powodu, rozmiar wezléw drzew B+
zostal ustalony na wielkosé¢ 4 KB, czyli na rozmiar strony w RAM. Dzigki temu uzyska-
liSmy mapowanie 1:1 z pamiecia PCM. Oczywiscie pamie¢ ta jest bajtowo adresowalna.
Oznacza to, ze mozemy w teorii odczytaé¢ dowolny pojedynczy bajt. W praktyce, kontro-
ler pamieci pozwala na odczyt dowolnej strony (64 B). Zatem, mimo ze wielko$¢ wezta
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w pamieci PCM jest rowna 4 KB, to procesor bedzie odczytywal potrzebne fragmenty
o wielkosci strony pamieci podrecznej 64 B. Eksperymenty zostaly przeprowadzone na
dwoch charakterystycznych tabelach popularnego zestawu kwerend TPC-C ([13]): Sklep
oraz Klient. Charakterystyka tabel zostala doktadnie opisana w rozdziale 4.

Tworzenie pelnego indeksu

AM [ eAM | PAM
(Ssk]iil,ﬁ;a) 157s | 72s | 37s
(3535?5;) 156s | 69s | 37s
(%Digé EVi) 9055 | 313s | 223 s
(Isilfig{é 51;2) 902's | 309s | 221 s

Tabela 7.2: Catkowity czas wykonania zestawu kwerend

AM cAM | PAM
(Ssklfilﬁ ‘;)) 152 CGB | 48 GB | 3GB
(Sflfe{;,As%) 152 GB | 48 GB | 3 GB
(f(?ife{ié E-/i) 68 GB | 34 GB | 22 GB
(Eﬁ?ﬁé 51;2) 68 GB | 34 GB | 22 GB

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 zrozumie¢
charakterystyke systemow oraz ich stabe i mocne strony. Z tego wzgledu poréwnujemy
rowniez czas kazdej kwerendy. Ta seria eksperymentéw ma na celu analize systeméw Ad-
aptive Merging (AM), extended 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 oryginalnym podejéciem do tworzenia czesciowego indeksu
na pamieciach blokowych. eAM jest naszg modyfikacjg oryginalnego algorytmu AM, do-
stosowang do pamieci PCM, na tyle, na ile pozwalata architektura algorytmu AM. PAM
to catkiem nowe podejscie do tworzenia indeksu, w petni dostosowane do modelu PCM,
ktore dodatkowo potrafi wspotpracowaé z wieloma indeksami. Domyslnie, jak i w ekspe-
rymentach, w systemie PAM zostal uzyty nowy indeks BB+.

Pierwsza seria eksperymentéw polega na wykonaniu samych kwerend wyszukujacych
o ustalonej selektywnosci do momentu, gdy indeks nie zostanie w peini utworzony. Dzieki
temu bedziemy mogli przeanalizowa¢ w pelni réznice i podobienstwa poréwnywanych
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systeméw. Kazdy eksperyment rozpoczyna swoje dziatanie na bazie danych zawierajacej
10 mln rekordéw, ktore nie sg w zaden sposob posortowane. Wykonujemy kolejne kwerendy
z wyszukiwaniem losowym o podanej selektywnosci, w czasie ktorych dodajemy odczytane
rekordy do indeksu. Eksperyment konczy sie, gdy indeks bedzie w pelni 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 wyrézni¢ w kazdym algorytmie in-
deksowania.

1. Sadzenie (ang. planting) - Pierwsza faza sadzenia polega na inicjalizacji caltego
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 niewielkie. Dlatego musimy wy-
kona¢ drogie skanowanie oraz doda¢ kilka operacji potrzebnych na powiekszenie in-
deksu. Podsumowujac, pierwsza faza trwa dopoki czas obstugi kwerendy jest wigkszy
niz czas wykonania zwyktego, prostego skanu tabeli.

2. Pielegnacja (ang. nursing) - Druga faza zaczyna sie, gdy czas obstugi kwerendy
jest mniejszy niz czas potrzebny na prosty skan, ale nadal wigkszy niz w przypadku
uzycia petnego indeksowania. W tej fazie zaczynamy korzystac z posortowanych par-
tii danych, jednoczes$nie obnizajac koszty dodatkowych operacji, poniewaz dodajemy
coraz mniej danych do indeksu.

3. Wzrastanie (ang. growing) - Trzecia faza rozpoczyna sie, gdy natrafiamy na za-
pytanie, ktore mozemy obstuzy¢ w minimalnym czasie, czyli takim samym jak przy
uzyciu petnego indeksu. W tym okresie indeks jest na tyle duzy, ze prawdopodo-
bienstwo jego przydatnosci jest wysokie. W prawie kazdej kwerendzie czeSciowo z
niego korzystamy, jednak poza pojedynczymi przypadkami nie jesteSmy w stanie
doréwnaé¢ wyszukiwaniu w posortowanym zbiorze danych.

4. Zbiory (ang. harvesting) - Ostatnia faza zbioréw zaczyna sie, gdy indeks jest w
peli stworzony, a zatem nie mamy juz czasowych narzutéw na jego tworzenie. Czas
na obstuge zapytania jest taki sam jak przy uzyciu petlnego indeksu.

Aby zbadaé¢ wszystkie zmienne, ktore moga wptynaé¢ na charakterystyke wynikéw,
przeprowadziliSmy cztery serie testow. Kazda z nich wykonywata wyszukiwania o wzorcu
losowym, ktéry najlepiej oddaje nature hurtowni danych. Taki serwer ma tak wielu uzyt-
kownikéw, 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 pelny indeks na tabeli Sklep, uzywamy do tego wyszukiwan z
zakresu kluczy o selektywnosci 1%.

2. SERIA II - Tworzymy petny 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%.
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Tabela 7.2 zawiera doktadny sumaryczny czas, jaki uzyskaty algorytmy czesciowego
indeksowania na testowym modelu PCM. Dodatkowo, tabela 7.3 zawiera catkowite zuzycie
pamieci PCM, czyli liczbe gigabajtéw nadpisang i usunieta podczas procesu tworzenia
pelnego indeksu. Widzimy, ze selektywnos¢ nie wptywa znaczaco na czas ani na zuzycie
pamieci. Sytuacja ma miejsce w przypadku uzycia kazdego z poréwnywanych 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, jak kilkaset
mniejszych odczytéw. Analogiczna sytuacja ma miejsce podczas zapisywania. Dlatego
zuzycie pamieci jest doktadnie takie samo w przypadku obu selektywnosci (1% i 5%).
Oczywistym faktem jest, ze tabela o wigkszym rekordzie zajmuje wigcej miejsca na dysku.
Zatem praca na tabeli Klient zajmuje wiecej czasu oraz zuzywa wiecej zasobéw niz praca
na tabeli Sklep. Mozna zaobserwowaé, ze czas jak i zuzycie pamieci rosnie liniowo wraz
z rosngcym 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 uzyskat srednio
4 razy lepszy czas przy wykorzystaniu obu tabel. Znaczaco tez poprawilo sie zuzycie
pamieci. Algorytm PAM wykonal 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 byly zawsze 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$é 1%
Tabela: Sklep (113 B)
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B+-Tree — extendend Adaptive Merging
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Rysunek 7.5: Czas tworzenia petnego indeksu
Selektywno$é 5%
Tabela: Sklep (113 B)

Przeanalizujmy teraz wyniki serii I dla tabeli Sklep. Przy badaniu kazdej kwerendy
uzylidmy rowniez petlnego indeksu B+ oraz pelnego skanowania tabeli jako punktéw od-
niesienia. Rysunki 7.4 i 7.5 przedstawiaja czas uzyskany przez wszystkie uzyte algorytmy
dla kazdej z kwerend odpowiednio dla wyszukiwan z selektywnos$cig na poziomie 1% i 5%.
Na wstepie mozemy zauwazy¢, ze mimo iz selektywnos$é nie wptywata na catkowity czas
wykonania zestawu kwerend, to ma ona wplyw na liczbe kwerend potrzebna do zbudowa-
nia pelnego indeksu. Jest to zwiazane z tym, ze przy wickszej selektywnosci odczytujemy
wiecej danych jednoczesénie, co skutkuje kopiowaniem wiekszej iloéci danych do indeksu.
Dlatego proces tworzenia petnego indeksu przy wykorzystaniu kwerend wyszukujacych
o selektywnosci 1% trwal 920 kwerend, a przy 5% tylko 178. Selektywnos$¢ nie miata
wplywu na trend widoczny na obu wykresach. Zawsze system PAM osiggal najlepszy
czas obstugi kwerendy, a oryginalny AM byt najgorszy. Dodatkowo, algorytm PAM naj-
szybciej osiggal kolejne fazy budowania czesciowego indeksu. Przy selektywnosci 1% faze
pielegnacji osiagnal juz w 134 kwerendzie (AM dopiero w 328), a faze wzrostu juz w 402
kwerendzie (AM dopiero w 605). Analizujac wykresy 7.6 1 7.7, widzimy, ze tak samo jak
selektywnosé, réwniez rozmiar rekordu nie wpltywa na charakterystyke trendu. Ponownie
system PAM byl najszybszy, a oryginalny AM najwolniejszy. Warto jednak zauwazy¢,
ze rozmiar rekordu tabeli wplywa na czas uzyskania kolejnych faz przez wszystkie algo-
rytmy. Poprzednio, przy pracy na tabeli Sklep, system PAM osiggnat faze 11 przy 134
i 65 kwerendzie odpowiednio dla serii I (selektywnosé 1%) i II (selektywnosé 5%). Tym
razem, dla tych samych selektywnosci, algorytm PAM osiagnal faze pielegnacji w 298 i
72 kwerendzie. Oznacza to, ze im wiekszy rekord, tym dtuzej trzeba czekaé, az systemy
tworzenia cze$ciowego indeksu bedg w stanie obstuzy¢ kwerende szybciej niz procedura
pelnego skanowania tabeli. Wynika to z duzej asymetrii pomiedzy czasem operacji zapisu
i odezytu. Roznica w referencyjnym modelu PCM jest tak duza, ze szybciej jest liniowo
odczytaé calg baze danych niz dodawaé¢ nowe rekordy do indeksu. Oczywiscie, taka sytu-
acja konczy sie wraz z zakonczeniem 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 (719 B)

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 czterech zestawow opisana
w rozdziale 4 jest nastepujaca:

1. ZRx - 100 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 5 rekordow, 10 wyszukiwan
o podanej selektywnosci (domyslnie 1%) oraz usuwanie 5 rekordéw,
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2. ZRg - 5 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 100 000 rekordéw, 5 wyszu-
kiwan o podanej selektywnosci (domy$lnie 1%) oraz usuwanie 100 000 rekordéw,

3. ZR¢ - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 10000 000 rekordéw, 20
wyszukiwan o podanej selektywnosci (domyslnie 1%) oraz usuwanie 1 000 000 rekor-
dow,

4. ZRp - 10 serii, kazda seria zawiera operacje dodawania 1000 000 rekordow, 10 wy-
szukiwan o podanej selektywnosci (domys$lnie 1%) oraz usuwanie 10000 rekordéw.
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Rysunek 7.8: Czas zestawéw kwerend
Selektywnosé 1%
Tabela: Sklep (113 B)
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Przeanalizujmy zatem wyniki eksperymentow przeprowadzonych z uzyciem zestawu
rozszerzonego. Wykresy 7.8 i 7.9 przedstawiaja wyniki testow przeprowadzonych na ta-
beli Sklep z kwerendami wyszukujacymi o selektywnosci odpowiednio 1% i 5%. Widzimy,
ze selektywnos$¢é nie ma duzego wplywu na rezultaty. Pamie¢ PCM charakteryzuje sie
bardzo szybkim odczytem i o wiele wolniejszym zapisem. W zestawie dominujacym ope-
racjami dodawania lub usuwania rekordéw, czas potrzebny na wyszukiwanie jest znikomy
w porownaniu do czasu modyfikacji bazy. Roéwniez oczywistym faktem jest, ze zestaw
Z Re, ktory zawiera najwiecej operacji dodawania i usuwania, wykonywat sie najwolniej
ze wszystkich zestawow. Analogicznie zestawy ZR4 i ZRp, ktére skupiaja si¢ 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 dominujacych odczytami, PAM byt czterokrotnie szybszy od AM,
a w zestawie Z Ro nawet szeSciokrotnie szybszy od oryginalnego algorytmu. Rysunki 7.10
i 7.11 przedstawiaja wyniki tego samego zestawu kwerend, przeprowadzonego na tabeli
Klient, réwniez z selektywnosciami ustawionymi odpowiednio na 1% i 5%. Analizujac
wyniki testéw, mozemy dojs¢ do tych samych wnioskéw co przy testach na tabeli Sklep.
Ponownie selektywno$¢ nie ma duzego wplywu na czas obstugi catego zestawu. Kolejny raz
system AM byl najwolniejszy, a system PAM najszybszy. Tym razem w zestawach Z R4
i ZRp, PAM uzyskal trzykrotna przewage (wczesniej byta czterokrotna), a w zestawach
ZRc i ZRp, algorytm PAM byt czterokrotnie szybszy (weze$niej nawet szesciokrotnie)
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 wykonaé¢ zestaw ZRqo przy
ustalonej selektywnosci na 1%. Ten sam zestaw, algorytm wykonywal 5,62 razy dtuzej dla
rekordu z tabeli Klient, ktorego rekord jest 6.3 razy wiekszy niz rekord tabeli Sklep.
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Rozdzial 7

Podsumowujac, system PAM radzi sobie Swietnie nie tylko w przypadku samego
wyszukiwania, ale takze w sytuacji, gdy baza danych jest modyfikowana, a indeks nie
jest jeszcze w pelni stworzony. Wprowadzenie dziennikow, ktére minimalizujg liczbe mo-
dyfikacji pamieci, znaczaco przyspieszyto operacje oznaczania danych jako usunietych.
Dodatkowo, indeks BB+ jest w pelni przystosowany do obstugi kwerend, ktére sa typowe
dla systeméw czeSciowego indeksowania. Oba te gtéwne usprawnienia sprawiaja, ze sys-
tem PAM nie tylko osigga wyniki nawet czterokrotnie lepsze od oryginalnego algorytmu
Adaptive Merging, ale takze jest dwukrotnie bardziej wydajny niz dostosowana do PCM

wersja eAM.
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Z.akonczenie

8.1 Podsumowanie

Praca po$wiecona 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 sposob indeksowania rekordéw nie tylko powinien minimalizowaé czas
potrzebny na wykonanie kwerendy, ale takze powinien wydtuzaé czas zycia nowych nosni-
kow pamieci. Niestety szybkie pamieci, takie jak dyski SSD oraz PCM, posiadaja ograni-
czenia 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
ekologicznego.

Algorytm indeksowania musi by¢ bezpieczny. Oznacza to, ze wszystkie dane, ktére sg
W nim zapisane, musza zosta¢ nienaruszone podczas awarii systemu. Mimo to, algorytmy
indeksujace bardzo czesto uzywaja réznych technik buforowania, aby przyspieszy¢ wyko-
nywanie zapytan. Informacje te zapisywane sa w ulotnej pamieci RAM, a w chwili awarii
systemu tracone. Zatem bardzo waznym aspektem takich algorytméw jest zdolnosé przy-
wrocenia stanu przed awaria. Z reguty jest to realizowane poprzez odtworzenie 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 algorytméw i systeméw porzadkowania
danych, realizujacych indeksowanie rekordow. Kazdy z algorytmow przeanalizowano, do-
taczajac analize teoretyczna ztozonosci obliczeniowej oraz dowdd poprawnodci.

W rozdziale 5 oméwiono algorytmy indeksujace rekordy na pamieci flash. Przedsta-
wiono takze nowy algorytm indeksowania FA-Tree (ang. Flash Aware Tree) [1]. Zapropo-
nowana struktura danych FA-Tree osiagata nawet 20-krotnie lepszy czas obstugi kwerend
zorientowanych na modyfikacje bazy od klasycznego indeksu opartego na drzewie B+.
Jednoczeénie 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 wprowadze-
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niu nowej metody dodawania rekordow, czas obstugi takiej kwerendy zostat zredukowany
az 6-krotnie wzgledem oryginalnego indeksu LSM. Dodatkowo warto réwniez zauwazy¢,
ze eksperymenty przeprowadzone na zestawach TPC-C wykazaty, ze nowy algorytm nad-
pisywatl nawet, 6-krotnie mniej pamieci. Zatem znaczaco wydtuzyt czas zycia dyskéw 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 polaczo-
nych ze soba specjalnie zaprojektowanymi metadanymi. Mimo kolumnowego utozenia,
indeks CFT osiagal czas modyfikacji struktury mocno zblizony do czasu wykonania mo-
dyfikacji 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 cze-
Sciowego LAM (ang. Lazy Adaptive Merging) [4]. System ten jest w pelni przystosowany
do charakterystyki dyskéw SSD. Nie tylko osiagatl 2-krotnie lepsze wyniki od algorytmu
AM podczas tworzenia samego indeksu, ale takze wykonywal kwerendy modyfikujgce ta-
bele $rednio o 15% szybciej.

W rozdziale 7 oméwiono indeksowanie baz danych uzywajacych pamigé¢ zmienno-
fazowg PCM do przechowywania danych. Przedstawiono takze nowsg strukture danych
BB+-Tree (ang. Buffered B+-Tree) oraz nowy sposob 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 stworzyt indeks nawet 5-krotnie szybciej, modyfikujac
takze b-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 pojemnosci 10 GB wystarczaly na zapisanie wszystkich potrzebnych plikéw i danych.
Dziesigé lat temu dyski o pojemnosci 256 GB byty powszechnie uzywane i uznawane za
dostatecznie pojemne. Obecnie kazdy w komputerze osobistym posiada dyski o pojemnosci
od 1 do 4 TB, co i tak nie wystarcza, aby pomieci¢ wszystkie potrzebne pliki, takie
jak zdjecia i filmy o wysokiej rozdzielczosci. Prawo Moore’a ([216]) dokladnie opisuje to
zjawisko. Wedle tej teorii, liczba danych potrzebnych ludzkosci ro$nie wyktadniczo z roku
na rok, a co za tym idzie, liczba tranzystoréw i komoérek pamieci réwniez musi rosngé
wyktadniczo, aby zaspokoié¢ potrzeby rynkowe [217].

Szybko rosngca potrzeba na przechowywanie coraz wiekszej ilosci danych powoduje
nie tylko zwickszanie pojemnosci dyskéw w hurtowniach danych, np. poprzez uzycie pa-
mieci NAND QLC [218], ktéra pozwala na zapis wiekszej ilosci danych przy podobnym
koszcie modelu pamieci, ale takze wymusza na dostawcach oprogramowania ulepszanie
algorytmow przetwarzajacych te dane. Jedng z podstawowych technik optymalizacji jest
zréwnoleglenie niektérych operacji: zbiorczego dodawania (ang. bulkload) [219], odczyty-
wania tabeli (ang. scan) [220], czy laczenia danych z tabeli (ang. join) [221]. Zazwyczaj
silniki baz danych, ktére wykorzystuja pelny potencjal procesora poprzez uzycie wielu
watkéw, osiagaja o wiele lepsze wyniki od silnikéw jednowatkowych [222], [223].

Potrzeba polepszenia wydajno$ci w procesie przetwarzania danych spowodowata ad-
opcje nowych komponentéow sprzetowych w hurtowniach danych. Wprowadzone nowe mo-
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dele dyskéw SSD z interfejsem PCle 4.0 osiagaja szybkosé odezytu na poziomie az 7 GB/s,
a modele z interfejsem PCle 5.0 posiadaja predko$¢ odezytu siegajaca nawet do 10 GB/s.
Najnowsze modele dyskow SSD borykaja sie z problemem nadmiernego nagrzewania sie,
przy ciagtym uzyciu dysku na maksymalnym poziomie. Gdy taka sytuacja ma miejsce,
kontroler obniza wydajnos$¢ dysku, aby uchroni¢ go przed nadmiernym przegrzaniem (ang.
thermal throttling) [?]. Aby tego uniknaé, silnik baz danych powinien odpowiednio roz-
dziela¢ zadania tak, aby przetwarza¢ dane podzielone na zbiory w taki sposéb, zeby dysk
miat czas na schtodzenie, a procesor w tym czasie wykonat swoje zadanie. Dzigki temu
kontroler dysku dostosuje pobierang moc przez model dysku, co skutkuje mniejszymi
temperaturami, przektadajacymi sie na wieksza sumaryczna wydajnosé [224].

Kolejnym ciekawym nurtem jest uzycie kart graficznych (ang. GPU) do przetwarzania
niektérych danych. Karta graficzna posiada kompletnie inng architekture od zwyktych
procesorow: o wiele wolniej wykonuje operacje decyzyjne, jednocze$nie posiada bardzo
wysoka wydajno$é operacji arytmetycznych jak i prostej obrobki danych [225], [226]. Z
tego wzgledu w ciggu kilku minionych lat zostato zaproponowanych wiele algorytméw
wykorzystujacych GPU w hurtowniach danych [227], [228], [229], [230].

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¢ gtebiej przestudiowane w ramach rozsze-
rzenia tej pracy.
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