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Chapitre V


BASES DE DONNÉES RÉPARTIES ET RÉPLIQUÉES


 «†Distributed database systems technoology is one of the major recent developments in the database system area. There are claims that in the next ten years centralized database managers will be an «†antique curiosity†» and most organizations will move toward distributed database managers.†»


M. Tamer Özsu, Patrick Valduriez,


in [Özsu91].


INTRODUCTION


Les systèmes de gestion de bases de données réparties ont été inventés à la fin des années 70 afin díintégrer les bases de données et les réseaux. Le premier grand projet fut SDD1 [Rothnie80] lancé en 1976 pour gérer des données embarquées sur les bateaux de la Navy américaine. En France, à la suite du projet Cyclades qui construisit le premier réseau national, fut lancé le projet Sirius [Litwin82] dès 1977. Dans la même période a été lancé le projet Ingres/Star à Berkeley [Stonebraker77], puis un peu plus tard le projet R* au centre de recherche díIBM à San-José (* signifie N systèmes R interconnectés). Ces projets ont en général abouti à des produits dont les représentants sont aujourdíhui les versions distribuées de Oracle, Ingres ou Sybase. Au milieu des années 80, líintérêt des chercheurs síest déplacé vers les systèmes hétérogènes, avec par exemple Multibase [Landers82], MRDSM [Litwin87], ou encore Sabrina-Star [Bréant90]. Aujourdíhui, une nouvelle génération de systèmes basés sur le modèle objet et une coopération plus lâche est en train de naître dans les laboratoires [Burkhres94].


La fédération de bases de données existantes est une nécessité pour un grand nombre díentreprises. En effet, il faut souvent accéder de manière intégrée à des données disséminées sur les différents calculateurs du siège et des usines. Plus �
précisément, il faut offrir un système de gestion intégrant des sources de données hétérogènes en assurant la transparence à la distribution et à líhétérogénéité, ceci afin de faciliter les développements pour líutilisateur. Avec les grands réseaux internationaux tels Internet, le besoin de fédération de données hétérogènes (tables, textes, documents audio-visuel, géométrie, cartes, etc.) est immense. La recherche en bases de données réparties ó dont un des aboutissement est déjà le client-serveur ó a donc encore un bel avenir.


Dans ce chapitre, nous apportons une synthèse des techniques connues et implémentées dans les systèmes díaujourdíhui. Nous précisons dans la section 2 ce quíest une base de données réparties et définissons les différents termes qualifiant souvent des variantes. La section 3 est centrée sur les objectifs des SGBD répartis†; elle mène naturellement à la section 4 qui introduit une architecture type de système. La section 5 aborde les problèmes de conception de bases réparties et précise les différents moyens de distribuer une table. La section 6 aborde les problèmes de gestion de transactions atomiques. Les protocoles de validation en deux et trois étapes sont décrits. Cette section conduit à examiner dans la section suivante líarchitecture de système transactionnel DTP qui supporte le protocole XA et líimplémentation des moniteurs transactionnels. La section 8 développe les principales techniques de contrôle de concurrence adaptées aux systèmes répartis. Puis, la section 9 aborde les méthodes de réplication lâche qui sont aujourdíhui en plein développement au niveau des produits. Nous terminons le chapitre par la section 10 ó qui précède bien sûr la conclusion établissant un bilan et évoquant les perspectives nouvelles ó en analysant les techniques díoptimisation de requêtes, leurs fondements et quelques algorithmes représentatifs, plus particulièrement ceux de SDD1 et R*.


Quíest-ce-quíune BDR†?


Dans cette section, nous précisons et illustrons le concept de base de données répartie (BDR). Nous introduisons les différentes formes possibles de coopération de bases de données.


Définition et exemple


Une base de données répartie permet de rassembler des ensembles de données plus ou moins hétérogènes, disséminés dans un réseau díordinateurs, sous forme díune base de données globale, homogène et intégrée. Une définition classique est donnée ci-dessous.


Notion 1†: Base de données répartie (Distributed database)


Ensemble de bases de données gérées par des sites différents et apparaissant à l'utilisateur comme une base unique.


Une base de données répartie peut aussi être vue comme une collection de bases de données logiquement reliées, distribuées sur un réseau. Cependant, la définition précédente est plus complète, car elle insiste sur le fait que la base répartie doit apparaître comme une base unique à líutilisateur.


Afin díillustrer, considérons un réseau díordinateurs localisés à Paris, Dijon et Bordeaux. Chaque ordinateur est muni díun SGBD, supposé relationnel pour simplifier. Líensemble est utilisé pour gérer une coopérative vinicole, afin de gérer les commandes des clients, appelés pour líexemple  buveurs. Les vins sont produits par des producteurs à Dijon (région Bourgogne) et à Bordeaux (région Bordelais). Les commandes sont passées par les buveurs depuis Paris aux producteurs. La figure 1 illustre une répartition possible des données.


Figure 1†ó Exemple de données réparties.


Schéma global


Comme toute base de données, une base de données répartie possède un schéma appelé schéma global qui permet de définir líensemble des types de données de la base. Par exemple, le schéma global de la base de données répartie présentée en exemple ci-dessus est défini figure 2. Il síagit díune vision relationnelle de la base. Une vision plus conceptuelle, en termes díentité et díassociation est donnée figure 3. Le schéma global ignore les concepts díimplémentation. A ce titre, il est souvent appelé schéma conceptuel. Dans une base de données répartie, le schéma global ou conceptuel níest pas forcément matérialisé. Chaque base locale implémente une partie. Ces parties locales sont les seules matérialisées sur des disques.


BUVEURS (NB, NOM, PRÉNOM, VILLE)


COMMANDES (NB, NV, DATE, QTÉ)


VINS (NV, CRU, ANNÉE, DEGRÉ)


PRODUCTEURS (NP, NOM, RÉGION)


PRODUIT (NV, NP, QTÉ)


Figure 2†ó Exemple de schéma global relationnel.


Figure 3†ó Schéma global associé entité-association.


Quelques définitions de base


Nous précisons maintenant les composants essentiels nécessaires pour gérer des bases de données réparties. Le Système de Gestion de Bases de Données Réparties  (SGBDR) cache aux applications líexistence de multiples bases. Il fournit aux clients du SGBDR líillusion que líensemble des bases gérées par les serveurs du SGBDR est intégré en une base unique.


Notion 2†: SGBD réparti ou SGBDR (Distributed DBMS ou DDBMS)


Système qui gère des collections de BD logiquement reliées, distribuées sur un réseau, en fournissant un mécanisme d'accès qui rend la répartition transparente aux utilisateurs.





Notion 3†: Client de SGBDR (DDBMS client)


Application qui accède aux informations distribuées par les interfaces du SGBDR.





Notion 4†: Serveur de SGBDR (DDBMS server)


SGBD gérant une base de données locale intégrée dans une base de données répartie.


Au-delà des notions de client de SGBDR et de serveur, un calculateur gérant la base est appelé noeud ou site. Un site peut être à la fois client et serveur du SGBDR†: il exécute des applications et gère une partie de la base. Cíest sans doute le cas le plus fréquent.


Notion 5†: Noeud ou Site de SGBDR (DDBMS node ou site)


Calculateur dans le réseau participant à la gestion díune base de données répartie.


En résumé, un SGBDR est donc un ensemble de logiciels systèmes gérant des données réparties sur un ensemble de sites, intégrant des modules clients et des modules serveurs. Clients et serveurs collaborent bien sûr par des médiateurs spécifiques.


Quelques définitions complémentaires


La coopération de bases de données locales disséminées sur différents sites au sein díune base de données réparties est une forme ultime de coopération qui nécessite líintégration des bases. Il est possible de faire coopérer des bases de données sans les intégrer. Des bases de données capables díéchanger des données sont dites interopérables. Si un langage commun permet de les interroger sans cacher líexistence de plusieurs bases, on parle de multibases†: les bases de données sont alors faiblement couplées, par líintermédiaire du client.


Notion 6†: BD interopérables (Interoperable DB)


BD capable d'échanger des données en comprenant mutuellement ce qu'elles  représentent.


Plusieurs bases de données coopèrent afin de réaliser une BD répartie ou plus simplement des BD interopérables. Les BD participantes peuvent être de même nature, cíest-à-dire gérées avec un même modèle et accédées par un même langage, ou de nature différentes. La BD répartie est alors qualifiée díhomogène ou díhétérogène. Plus particulièrement, le terme de BD répartie homogène désigne généralement une BD répartie gérée par  des  SGBD identiques localisés sur des sites différents. Le degré díhétérogénéité díune base de données répartie peut donc varier, selon que les SGBD serveurs sont différents mais basés sur le même modèle, ou basé sur des modèles différents.


Les bases de données réparties hétérogènes sont un sujet díétude intéressant, aussi bien du point de vue des concepts que du point de vue des applications, particulièrement afin de faire coopérer des bases de données existantes. Le degré díintégration des bases de données locales participant à une BD répartie hétérogène permet de distinguer les multibases des bases fédérées.


Notion 7†: Multibase (Multibase)


Plusieurs bases de données hétérogènes capable d'interopérer avec une application via un langage commun (sans modèle commun).


Par opposition, et afin de souligner le plus fort degré díintégration, des bases de données sont dites fédérées lorsquíelles sont perçues par le client comme une base de données unique, via un modèle et un langage commun. Les bases sont alors fortement couplées.


Notion 8†: BD  fédérée (Federated database)


Plusieurs bases de données hétérogènes accédées comme une seule via une vue commune (un modèle commun).


Exemple de BD fédérées


Afin de souligner líintérêt de la coopération de bases hétérogènes, nous introduisons figure 4 un exemple de réseau typique des besoins actuels des entreprises. Il existe en effet souvent des bases de données traditionnelles, construites selon le modèle relationnel ou le modèle réseau, stockant les données de gestion de líentreprise, appelé système légataire car hérité du passé (legacy system). Il peut aussi exister des bases de données techniques décrivant les produits fabriqués et leurs composants, des bases de données textuelles contenant par exemple les manuels díopérations, et des bases de données géographiques contenant la localisation des usines et des clients. Le problème qui se pose est de faire collaborer toutes ces bases construites avec des systèmes, des modèles et des langages différents. Selon que líon fournit seulement un langage díaccès commun, ou que líon donne une vision globale unifiée, on parlera de multibase ou de base fédérée.


Figure 4†ó Exemple de bases de données à intégrer.


Avantages et inconvénients


Líintégration de bases de données homogènes ou hétérogènes dans une base de données répartie présente de nombreux avantages, parmi lesquels†: 


la possibilité de prendre en compte la répartition géographique des données†;


la possibilité de prendre en compte la distribution fonctionnelle des données†;


une meilleure disponibilité des données en présence de panne ou de dysfonctionnement des applications†;


une plus grande flexibilité afin díassurer le partage des données hétérogènes et réparties†;


des performances espérées meilleures du fait de líéclatement des données sur plusieurs bases gérées par des serveurs différents mieux adaptés†;


une intégration du réseau qui est caché par le SGBDR.


Cependant, líintégration de bases de données réparties, particulièrement de bases hétérogènes, présente quelques difficultés majeures†:


la complexité du SGBDR dont nous allons étudier les mécanismes dans la suite†;


le manque d'expérience notamment dans líintégration de bases hétérogènes†;


la distribution du contrôle des données entre plusieurs sites, ce qui pose en général des problèmes de cohérence non triviaux†;


la difficulté de changement, par exemple díintégration díun nouveau type de SGBD, qui peut cependant être moindre quíavec un système centralisé nécessitant une migration.


Tout ceci conduit les utilisateurs à préférer les solutions multibases aux solutions bases de données fédérées, bien que ces dernières soient plus prometteuses.


OBJECTIFS DES SGBDR


Dans cette section, nous précisons les objectifs des SGBDR qui se résument aux aspects clés suivants†:


multi-clients multi-serveurs†;


transparence à la localisation des données†;


meilleure disponibilité des données†;


autonomie locale des sites†;


support de líhétérogénéité†.


Multi-clients multi-serveurs


Dans le contexte du client-serveur, un client peut demander líexécution díune requête à un serveur. La requête, appelée requête distante, peut par exemple être exprimée en SQL. Bien sûr, un SGBDR doit permettre líaccès simultané de plusieurs clients aux données. Pour assurer líobjectif multi-clients, le SGBDR doit fournir des mécanismes de contrôle de concurrence adaptés, garantissant que líeffet de líexécution simultanée des transactions est le même que celui díune exécution séquentielle†: cette propriété est appelée la sérialisabilité des transactions. Nous lui consacreront une section ci-dessous.


Au-delà, un SGBDR doit permettre  líexécution de requêtes distribuées, mettant en jeu plusieurs serveurs.


Notion 9†: Requête distribuée (Distributed request)


Requête émise par un client dont líexécution nécessite líexécution de N sous-requêtes sur N serveurs avec N >1.


Une transaction qui met en œuvre plusieurs serveurs est appelée transaction distribuée. A noter quíune transaction distribuée peut simplement être composée de plusieurs requêtes distantes, chacune étant exécutée par un serveur différent. Souvent, une transaction distribuée comportera des requêtes distribuées.


En résumé, la figure 5 illustre les modes de fonctionnement multiclients multiserveurs.


Figure 5†ó Fonctionnement multiclients multiserveurs.


Transparence à la localisation des données


Un des objectifs clé des SGBDR est de permettre díécrire des programmes díapplication sans connaître la localisation physique des données. Dans ce but, les noms des objets (par exemple le nom des tables) doivent être indépendants de leurs localisations. Les requêtes seront en général exprimées en SQL de manière similaire aux requêtes locales. Elles référenceront des vues de la base répartie†; ces vues porteront un nom ne contenant pas la localisation des données.


Notion 10†: Transparence à la localisation (Location transparency)


Propriété díun SGBDR permettant díécrire des requêtes avec des noms díobjets référencés (les tables en relationnel) ne contenant pas la localisation des données.


Les avantages de la transparence à la localisation sont tout díabord de simplifier la vue utilisateur et líécriture des requêtes, mais surtout díintroduire la possibilité de déplacer les objets (par exemple les tables) sans modifier les requêtes. Par exemple, sur la base de données répartie dont le schéma global a été défini figure 2, on exprimera la question «†Noms et prénoms des buveurs parisiens ayant passé une commande de Volnay de degré ≥ 12 en quantité supérieure à 100 depuis le 1er Janvier 1992†»  comme suit†:


select nom, prénom


from buveurs b, vins v, commandes c


where cru = 'volnay' and  degre > 12 and c. qté > 100 


and c.nv = nv and c.date ≥ 1/10/92 and b.nb = c.nb	


and b.ville = "paris"


et ceci quelle que soit la localisation des tables buveurs, vins et commandes. Cette localisation sera fixée par les administrateurs locaux. Ceux-ci pourront, sous réserve díaccord, déplacer une table par une commande du type move <table> to <site> sans modifier la requête et plus généralement les programmes díapplication.


La transparence à la localisation présente cependant líinconvénient de contraindre le SGBDR à rechercher les sites capables de générer des éléments de réponse à une requête pour líexécuter. Ceci níest pas une fonction évidente, si bien que líobjectif díindépendance à la localisation a été souvent mis en cause. Un compromis a pu être trouvé [Williams82] en utilisant un nom hiérarchique pour les tables qui constituent souvent líunité de localisation. Ce nom est du type <table>@<base>, où <table> est un nom de table et <base> un nom de base. Le nom de base permet de déterminer de manière unique un nom de site. Si líutilisateur utilise directement un tel nom composé, il níy a plus indépendance à la localisation†: la migration díune table díune base à une autre nécessite de modifier le programme. Líutilisation díune vue ou díun alias permet de retrouver cette indépendance. Líutilisation de nom hiérarchique avec vue ou/et alias est donc un bon compromis adopté par la plupart des SGBDR.


Meilleure disponibilité


Une des justifications essentielles díun SGBDR est sans doute líapport en matière de disponibilité des données. Tout díabord, la répartition permet de ne plus dépendre díun site central unique. Surtout, elle permet de gérer des copies, de se replier sur une copie lorsquíune autre est indisponible (site en panne), et même de mettre à jour de manière indépendante des copies. Les copies deviennent alors des réplicats qui peuvent évoluer indépendamment pour converger ultérieurement. Cette fonctionnalité appelée réplication est tellement importante que nous lui consacreront une section ci-dessous.


Assurer une meilleure disponibilité des données, cíest aussi garantir líatomicité  des transactions. Une transaction est en effet un ensemble de requêtes, dont certaines sont des mises à jour. Ces requêtes ó plus particulièrement les mises à jour ó doivent être toutes correctement exécutées, ou aucune ne doit líêtre. Dans le cas contraire, la base de données répartie serait seulement partiellement mise à jour. Par exemple, figure 6, seul le compte de Bordeaux pourrait être incrémenté si líon arrête après la première mise à jour. La difficulté en réparti provient de la non centralisation du contrôle†: un site peut exécuter une opération alors quíun autre peut refuser líopération liée, chacun gardant le contrôle sur ce quíil exécute. Les protocoles assurant líatomicité sont essentiels†: nous leurs consacreront une section particulière dans la suite.


Figure 6†ó Nécessité de transactions atomiques.


Autonomie locale


Un autre objectif des SGBDR est díéviter la nécessité díune administration centralisée des bases. Líautonomie locale vise à garder une administration locale séparée et indépendante pour chaque serveur participant à la BD répartie. Ainsi, les reprises après panne doivent être accomplies localement et ne pas impacter les autres sites. Les mises à niveau de logiciel sur un site doivent être possibles sans impacter les autres sites. Bien que chaque base puisse travailler avec les autres, les gestions de schémas doivent rester indépendantes. 


Chaque base conservera donc son dictionnaire local contenant les schémas locaux. Afin de faciliter la coopération, il est nécessaire de connaître les schémas des objets ou tables distantes utilisés dans les requêtes. Ceci se fera par adjonction díune extension du dictionnaire qui sera remplie lors du premier accès à un objet distant par importation du schéma, ou plus explicitement lors de la création díun lien avec une base ou un objet distant. Líautonomie nécessite une mise à niveau automatique des schémas importés. Ceci peut être effectué par un mécanisme de version†: lors de líaccès à une table, la version du schéma importé sera contrôlée†; dans le cas ou le schéma aura été modifié sur le site gérant la table, il sera mis à niveau sur le site client. Ces mécanismes de coopération de dictionnaire sont illustrés figure 7 avec trois sites.


Figure 7†ó Coopération des dictionnaires de schémas.


Hétérogénéité


Nous avons déjà vu ci-dessus le besoin des entreprises en matière díaccès intégré à des bases de données hétérogènes existantes. Un SGBDR hétérogène doit être capable díunifier modèles et langages comme représenté figure 8, ceci afin de gérer des bases fédérées. Líunification síeffectue en général par un langage pivot afin de limiter le nombre de conversions de modèles à réaliser.


Figure 8†ó Unification des modèles et langages.


Au delà de la possibilité díunifier les modèles de données et les langages díaccès pour accéder de manière uniforme à des vues intégrées, le problème de líintégration sémantique des bases se pose. En effet, celles-ci ont souvent été conçues indépendamment si bien quíune même donnée peut porter un nom différent et avoir une représentation différente. A líopposé, deux données de même nom peuvent être sémantiquement différentes. Il faut donc être capable de rapprocher des schémas, díisoler les structures identiques, de reconnaître les données différentes, et díintégrer líensemble des schémas en un schéma unique. Ces fonctions nécessitent un outil díaide à líintégration de schémas.


Notion 11†: Intégration de schémas (Schema integration)


Procédé consistant à rapprocher des schémas sémantiquement différents afin de constituer un schéma unique équivalent.


Líéquivalence des schémas est une propriété importante. Deux schémas sont équivalent si toute instance de base correspondant à un schéma peut être transformable en une instance conforme à líautre schéma et réciproquement.  Líéquivalence est difficile à vérifier.


ARCHITECTURE DES SGBDR


Dans cette section, nous étudions les composants essentiels díun SGBDR díun point de vue fonctionnel. Nous en déduisons une architecture type de système.


Fonctions díun SGBDR


Un SGBD reçoit des requêtes référençant des objets díune base de données réparties. Il assure la décomposition des requêtes distribuées en sous-requêtes locales envoyées à chaque site. La décomposition prend en compte les règles de localisation. Lors de líévaluation globale de la requête, il faut à la fois minimiser les transferts de données et maximiser le parallélisme. Líévaluation et líoptimisation des requêtes réparties est donc une des fonctions essentielles qui permet díélaborer des plans díexécution quasi optimaux pour les requêtes. Dans le contexte de BD hétérogènes, le SGBDR doit aussi assurer la traduction des requêtes exprimées dans un langage pivot (e.g., SQL) en requêtes compréhensibles par le SGBD local. Les paramètres des requêtes et les résultats doivent être convertis pour être échangés dans des formats conformes aux schémas. Ces schémas sont stockés dans des dictionnaires aussi gérés par le SGBDR.


Pour ce qui concerne les mises à jour, le SGBDR doit bien sûr les router vers le ou les sites concernés, mais il doit aussi assurer la gestion des transactions réparties. Ceci inclut la vérification des règles díintégrité multibases, le contrôle des accès concurrents, et surtout la gestion de líatomicité des transactions distribuées. En général, le SGBDR síappuiera sur les fonctions locales de gestion de transactions pour accomplir les fonctions globales. Il peut se heurter à des problèmes díincompatibilité entre SGBD dans le cas de SGBD hétérogènes.


Organisation des schémas


Une base de données  répartie est décrite par différents niveaux de schémas illustrés figure 9.  Tout díabord, chaque base locale comporte un schéma géré par le SGBD local, appelé schéma local.


Notion 12†: Schéma local (Local schema)


Schéma décrivant les données díune BD locale gérée par le SGBD local.


Lors de la constitution díune base de données répartie, chaque base locale rend visible une partie de la base aux sites clients. Cette partie doit être décrite dans le modèle pivot servant de modèle díéchange au niveau du SGBDR. Cette description est appelée schéma exporté.


Notion 13†: Schéma exporté (Export schema)


Schéma décrivant les données exportées par un site vers les sites clients.


Vue díun site client, un schéma exporté par un serveur devient un schéma importé. Il est en général toujours exprimé dans le modèle pivot du SGBDR.


Notion 14†: Schéma importé  (Import schema)


Schéma exporté reçu par un site client.


Líensemble des schémas exportés par tous ou certains sites clients peut être intégré dans un schéma unique exprimé dans le modèle de référence du SGBDR et décrivant globalement la base répartie. Un tel schéma est appelé schéma global.


Notion 15†: Schéma global (Global schema)


Schéma constitué sur un site client par intégration globale des schémas importés décrivant la BDR vue depuis ce site.


Le schéma global n'est généralement pas matérialisé sur chaque site client díun SGBDR. On préfère plutôt définir des vues externes de la BDR pour chaque application ou groupe díapplications. De telles vues réalisent une intégration partielle de schémas importés, et sont de ce fait appelé vues intégrées (ou schémas intégrés).


Notion 16†: Vue intégrée (Integrated view)


Schéma décrivant dans le modèle du SGBDR les données de la BDR accédée par une application.


La figure 9 résume les différents schémas introduits. La plupart des SGBDR níimplémentent pas tous les niveaux de schémas. Comme indiqué, le schéma global díun site (ou de tous les sites) níest pas matérialisée†; il sert seulement de support à la conception de la base. Dans un système homogène, le schéma exporté est un ensemble de vues de la base locale et est donc directement géré par le SGBD local†; le schéma importé devient alors un ensemble de schémas de tables dont une version est gardée dans un cache au niveau du SGBD sur le site client, comme indiqué dans la section précédente. Les vues intégrées sont alors des vues au niveau du SGBD client construites à partir des tables importées combinées éventuellement aux tables gérées par le SGBD du site client. Les différents niveaux de schémas sont donc bien simplifiés dans les architectures homogènes.


Figure 9†ó Les différents niveaux de schémas pour un SGBDR hétérogène.


Architecture de référence


Líarchitecture de référence que nous proposons pour un SGBDR síarticule autour de trois niveaux de fonctionnalités†:


le niveau local présent sur chaque serveur permet díexporter les données locales selon le modèle pivot du SGBDR, par exemple en relationnel avec un SGBDR basé sur le relationnel. 


le niveau communication permet de transmettre les sous-requêtes en provenance díun site client au serveur dans le langage pivot díéchange†; ces sous-requêtes référencent le schéma exporté vers ce site client†; en sens inverse ce niveau transmet les réponses en conformité au schéma exporté.


le niveau interopérable permet de formuler des requêtes mettant en jeu des vues intégrées de la base†; il assure la décomposition des requêtes en sous-requêtes et le passage des vues intégrées aux différents schémas importés†; il réalise donc líintégration des différents systèmes déjà uniformisés par le niveau local.


La figure 10 précise chacun des niveaux et les schémas associés décrivant les données. Soulignons que le niveau communication est en fait un médiateur comme introduit aux chapitres II et III. Il combine un module díaccès aux objets distants sur le client et un module díaccès aux objets locaux sur le serveur.  Le premier permet díenvoyer des requêtes aux serveurs et de délivrer les résultats au niveau interopérable matérialisé par un module de gestion díobjets intégrés. Le second reçoit les requêtes envoyées par le module díaccès aux objets distants et les transmet au niveau local†; il reçoit les réponses du niveau local et les transmet au module client sous forme de messages.


Figure 10†ó Architecture type díun SGBDR  avec niveaux de schémas.


Le niveau local est chargé díexécuter les requêtes exprimées en langage pivot sur un SGBD local. Il est constitué par un adaptateur local. Ce module réalise donc le passage du schéma exporté au schéma local et traduit les requêtes en programmes díaccès au SGBD local. En sens inverse, il traduit aussi les réponses aux requêtes dans le modèle pivot. Chaque SGBD local possède un adaptateur spécifique qui peut être très réduit si le SGBD est conforme au standard imposé par le SGBDR. Líadaptateur unifie les SGBD locaux díun point de vue fonctionnalités (langage et modèle). Il est véritablement une passerelle depuis le SGBDR vers un SGBD local. La figure 11 montre les différents types de requêtes de manipulation de données échangées entre les différents niveaux de líarchitecture de référence proposée.


Figure 11†ó Architecture type díun SGBDR et requêtes de manipulation.


Générations de prototypes


A partir de líarchitecture de référence définie ci-dessus, différents choix sont possibles. Un choix important est celui du modèle pivot et du langage pivot. Un autre est le degré díhétérogénéité permis, notamment les possibilités de réconciliations sémantiques offertes entre données hétérogènes. Ces choix permettent de distinguer trois générations de SGBDR. 


La première génération est basée sur le modèle relationnel qui offre líavantage de simplicité et díexistence de standards reconnus. Il síagit des systèmes relationnels répartis  dont les premiers ont été construits dans les années 75-82, comme SDD1 [Rothnie80], Sirius Delta [Litwin82], R* [Williams82] et Ingres/Star [Stonebraker77]. Ce sont ces systèmes qui ont donné naissance aux produits industriels tels Oracle*s-Stars et Ingres/Star. Ces produits sont souvent centrés autour díun SGBD présent sur le site client et sur les serveurs, qui gère les schémas importés au niveau díun cache associé à sa métabase. Les vues intégrées sont confondues avec celle de ce SGBD client. Ces systèmes répartis permettent un degré limité díhétérogénéité par des passerelles qui adaptent les autres SGBD en rapatriant leurs données au sein du SGBD de base. Ils ne gèrent guère díobjets complexes autres que les champs binaires longs (Binary Large Objects ó blob).


La seconde génération est plus ambitieuse en matière díhétérogénéité. Il síagit des systèmes fédérés toujours construits autour du relationnel, mais pas centrés sur un SGBD particulier. Les précurseurs de ces systèmes ont été construits dans les années 80-87 et ont pour noms Mermaid [Templeton87], Multibase [Landers82], MSQL [Litwin87], Sabrina-Star [Bréant90]. Ils sont capables de fédérer des BD hétérogènes autour de SQL. Ils implémentent les schémas exportés, importés et intégrés. Líobjectif est de permettre un accès intégré à des bases locales présentant une large diversité syntaxique et sémantique. La diversité syntaxique résulte des différences dans les modèles de données locaux et impose des traductions. La diversité sémantique  résulte des différences de points de vues lors de la conception des bases locales, notamment du point de vue structure, terminologie, et échelle. Ces différences rendent líintégration de schémas nécessaire. La définition díun schéma intégré síeffectue en trois étapes†:


Comparaison des schémas. Elle permet díisoler les similarités et différences de noms, de structures et díéchelles entre les données décrites par les schémas exportés.


Unification des schémas. Cette étape consiste à transformer les schémas pour accroître les similarités et marquer les différences.


Fusion des schémas. Cette dernière étape intègre deux ou plusieurs schémas exportés unifiés par líétape précédente en un schéma intégré.


Bien que très prometteurs, les systèmes fédérés de deuxième génération ne sont guère passés dans líindustrie. Des idées quíils défendent commencent cependant à émerger dans des produits de middleware.


Alors que la deuxième génération de SGBD répartis níest guère industrielle, on parle déjà díune troisième génération basée sur le modèle objet [Burkhres94]. En effet, avec ces concepts de type et sous-type, díopération, díattribut multivalué et díassociation, le modèle objet permettrait une meilleure intégration de données hétérogènes. Multibase, plutôt basé sur un modèle fonctionnel, fut un précurseur des nouvelles architectures intégrant des sources de données variées autour díun modèle sémantiquement riche. Des systèmes objets fédérés tels Pegasus, Omega et IRO-DB, comportant des schémas exportés et intégrés basés sur un modèle objet et un langage pivot dérivé díun SQL étendu aux objets, sont aujourdíhui en cours de construction. Líuniformisation des SGBD participants autour díun modèle objet pose cependant des problèmes difficiles tels que le support d'identifiants globaux pour les objets permettant la migration d'objet sans ré-identification, líintégration de SGBD relationnels dans un environnement objet, líoptimisation de requêtes objet distribuées, la gestion d'associations entre objets intégrés, la mise à jour díobjets intégrés, etc.


CONCEPTION DES BDR


Dans cette section, nous examinons les problèmes soulevés par la conception des bases de données réparties, notamment les différents types de répartition de données possibles.


Conception ascendante ou descendante


Deux approches se distinguent nettement pour concevoir une base de donnée répartie. La conception descendante est utilisée lors de la constitution de nouvelles bases de données. Elle est illustrée figure 12.a. Un schéma conceptuel global est tout díabord élaboré, puis les diverses entités de ce schéma sont distribuées sur les sites, ce qui conduit à la définition des schémas locaux.


Au contraire, la conception ascendante permet líintégration de BD locales existantes dans une base fédérée. Elle consiste à intégrer des schémas locaux existants afin de constituer un ou plusieurs schémas globaux (voir figure 12.b). Dans ce cas, la distribution des données est préexistante. Cette approche nécessite plus souvent une réconciliation sémantique des schémas participants comme vu ci-dessus.


Figure 12†ó Conception des bases réparties.


Techniques de fragmentation


La conception descendante díune base de données répartie conduit à distribuer sur différents sites des parties appelés fragments††díune table globale. Par une approche plus synthétique, la conception ascendante aboutit à un résultat similaire, une table globale étant aussi divisée en fragments.


Notion 17†: Fragment (Fragment)


Sous-table obtenue par sélection de lignes et de colonnes à partir díune table globale, localisée sur un site unique.


A partir díune table globale, la fragmentation peut díune part síeffectuer par sélection de lignes†: la fragmentation  horizontale correspond à ce type de découpage, comme illustré figure 13.a .


Notion 18†: Fragmentation horizontale (Horizontal fragmentation)


Découpage díune table en sous-table par utilisation de prédicats permettant de sélectionner les lignes appartenant à chaque fragment.


Ce type de fragmentation est adapté à la régionalisation ou départementalisation dans une entreprise. Chaque région (ou département) A définit un prédicat du type REGION = A, qui par sélection définit le fragment associé à la région. Celui-ci est localisé sur le site de la région.


A partir díune table globale, la fragmentation peut díautre part síeffectuer verticalement, par projections sur des colonnes.


Notion 19†: Fragmentation verticale (Vertical fragmentation)


Découpage díune table en sous-table par projections permettant de sélectionner les colonnes composant chaque fragment.


La fragmentation verticale permet de décomposer une table par projections comme illustré figure 13.b. Afin de ne pas perdre díinformations, la table initiale doit pouvoir être recomposée par jointure des fragments. Une telle fragmentation est adaptée au découpage fonctionnel, chaque fonction Fi gérant des attributs Ai1, Ai2, …Aini. Par exemple, une table décrivant des produits sera partitionnée en Produit_Siège et Produit_Usine par projections respectivement sur les attributs concernant le siège (par exemple, numéro, type produit et coût) et celle concernant líusine (par exemple, numéro, descriptif, conditionnement). Par jointure sur líattribut commun numéro, la table pourra être recomposée.


Figure 13†ó Techniques de fragmentation.


Enfin, une table peut être répliquée sur différents sites.


Notion 20†: Réplication (Replication)


Technique de répartition consistant à gérer des copies sur différents sites, les copies pouvant être différentes à un instant donné, mais devant converger vers une même valeur si líon arrête la production de transactions de mises à jour.


Le problème de synchronisation des copies lors des mises à jour est un problème difficile que nous étudions ci-dessous dans une section dédiée aux copies.


Extension de la fragmentation horizontale


La fragmentation horizontale permet donc de découper une table R en fragments Fi tels que Fi(R)  = sPi(R). Les prédicats de restrictions {Pi}  doivent composer un ensemble de prédicats disjoints et complets afin díéviter les doubles et les pertes díinformations. Les  propriétés suivantes doivent donc être vérifiées†:


 " i≠j Pi « Pj = Faux équivalent à Fi(R) « Fj(R) = Ø†;


 »i Pi = Vrai équivalent à »i Fi(R) = R.


Une fragmentation horizontale par des prédicats de restrictions {Pi} constitue une fragmentation primaire à partir de laquelle il est possible de dériver une autre fragmentation par semi-jointure avec une autre relation. Rappelons que la semi-jointure de S par R est une jointure suivie díune projection sur les tuples de S.  On obtient alors une fragmentation horizontale dérivée díune fragmentation horizontale primaire díune relation R par définition díun ensemble de fragment {Fi(S)} comme suit†: Fi (S) = pS (S ƒ Fi(R)). 


La fragmentation horizontale dérivée permet de localiser les tuples díune table sur le même site que ceux díune autre table avec qui ils ont des attributs communs.  Elle peut être appliquée à partir de níimporte quelle table fragmentée, donc de manière récurrente. Un des problèmes de la fragmentation dérivée est de prouver la disjonction des fragment et líexistence díun fragment pour tout tuple. Une condition suffisante pour la disjonction est que líattribut de jointure soit une clé de R†: dans ce cas, un tuple de S sera localisé sur au plus un site de R, celui ayant le tuple correspondant à la valeur de clé. Une condition suffisante pour la complétude est alors líexistence díune contrainte référentielle stipulant que S référence R par la clé†: tout tuple de S sera sur le site du tuple de R quíil référence. Ce mode de partitionnement est particulièrement fréquent dans les applications.


Fragmentation mixte


La fragmentation mixte résulte de líapplication successive díopérations de fragmentation  horizontale FH et de fragmentation verticale FV sur une relation globale. La recomposition de la relation initiale se fait par une succession inverse díunions (recomposition des fragments horizontaux) et de jointures (recomposition des fragments verticaux). Elle peut donc être définie comme une vue à partir des relations composant les fragments. La figure 14 illustre la décomposition díune relation R en fragments R3,R4, R5, R8, R10, R11 et R7. Líarbre de décomposition permet de retrouver líexpression permettant de reconstruire R par jointures et unions à partir de ses fragments comme indiqué.


Figure 14†ó Fragmentation mixte díune relation R.


Allocation des fragments


Chaque fragment est placé ou répliqué sur un site. Après la fragmentation, le problème qui se pose est celui de la localisation du fragment. Un schéma doit être élaboré afin de déterminer la localisation de chaque fragment comme indiqué figure 15. A partir de là, un SGBDR doit permettre la définition et la localisation des fragments par une commande mise à la disposition des administrateurs. Une telle commande a été proposée par exemple dans le système R* avec la syntaxe suivante†:


distribute  table  <nom_de_relation> 


{horizontally | vertically} [replicated]


into <nom>[(<attribut>[,<attribut>]…)] [where <qualif> ] 


in segment <nom_de_segment>@<site> 


[into <nom>[(<attribut>[,<attribut>]…)] [where <qualif> ] 


in segment <nom_de_segment>@<site>]…





Cette commande est utilisée figure 17 afin de partitionner verticalement la table COMMUNE en deux fragments VILLE et MAIRIE. Le segment permet de préciser la partition et le site de stockage. Plusieurs segments sont alloués en cas de réplication díun fragment.


Figure 15†ó Localisation des fragments.


Soit la table :


commune (n°c, nom, n°d, popu, type, …, nom, prénom, inscription, …)





La commande :


distribute table commune vertically


into	ville  (n°c, nom, n°d, popu, type, …)


in segment	ville@site1,


into	maire  (n°c, nom, prénom, inscription, …)


in segment	maire@site2





fragmente verticalement commune en†:


ville	(n°c, nom, n°d, popu, type, …)


maire (n°c, nom, prénom, inscription, …)


Figure 16†ó Exemple de fragmentation verticale avec R*.


Allocation optimale


Étant donnée une base de données réparties localisée sur un ensemble de sites  S†=†{S1, S2, …, Sm}   et un ensemble de  fragments F†= {F1, F2, …, Fn} composant la base, le problème théorique qui se pose lors de la conception de la base est de localiser les fragments sur les sites. La conception descendante de la base consiste tout díabord à isoler les fragments. Puis elle demande de trouver la distribution optimale de F sur S. Líoptimum est atteint lorsque la distribution minimise les coûts de communication, stockage et traitement.


	Le problème théorique peut être définit comme suit. On examine le trafic par fragment Fk nécessité par les transactions. Soient Ri le trafic en lecture depuis le site Si pour Fk et Ui le trafic en écriture depuis Si pour le même fragment Fk. On désigne par Cij  le coût de communication unitaire de Si à Sj. Le coût de stockage du fragment Fk sur le site Si est désigné par Di.  Le problème est de déterminer les variables d'assignation du fragment Fk  {X1, X2, … Xm} telles que Xj = 1 si Fk est assigné sur Sj et 0 sinon, dont les valeurs minimisent les coûts de communication et stockage cumulés, donnés par la formule†: 


coût =Si ( Sj  (Xj x Uj x Cij +  Rj x min†{Cij|xj=1} ) ) + Si Xi x Di.


Le problème est NP-complet. De plus, il peut être sujet à des contraintes de capacité stockage, de débit de communication et de temps de réponse. Líassignation optimale des fragments est donc un problème très difficile. Une approche consiste à choisir díallouer une copie de fragment  à un site si le bénéfice (gain en lecture notamment) est supérieur au coût (perte en écriture). 


Gestion de transactions


Dans cette section, nous étudions les problèmes liés à la gestion de transactions dans les systèmes de bases de données réparties.


Propriétés des transactions


Une transaction est composée díune suite de requêtes dépendantes de la base qui doivent vérifier les propriétés díatomicité, de cohérence, díisolation et de durabilité, résumées par le vocable ACID. Nous résumons ces propriétés ci-dessous.


Atomicité


Une transaction doit effectuer toutes ses mises à jour ou ne rien faire du tout. En cas d'échec, une transaction doit annuler toutes les modifications qu'elle a engagées.


Cohérence


La transaction doit faire passer la base de donnée d'un état cohérent à un autre. En cas díéchec, l'état cohérent initial doit être restauré.


Isolation


Les résultats d'une transaction ne doivent être visibles aux autres transactions qu'une fois la transaction validée, ceci afin díéviter les interférences avec les autres transactions.


Durabilité


Dès qu'une transaction valide ses modifications, le système doit garantir que ces modifications seront conservées en cas de panne.


Comme vu ci-dessus, ces propriétés doivent être garanties dans le cadre díun système réparti. En particulier, il faut assurer que toutes les mises à jour d'une transaction sont exécutées sur tous les sites ou qu'aucune ne l'est. Le problème essentiel à résoudre est le risque díincohérences lié au contrôle réparti†: chaque site peut décider de valider ou díannuler une transaction. Il faut donc coordonner les validations.


Validation en deux phases


Principe


Le protocole de validation en deux phases a été proposé [Lampson76] afin de coordonner líexécution des commandes «†COMMIT†» par tous les sites participant à une transaction. Le principe consiste à diviser la validation en deux phases. La phase 1 réalise la préparation de líécriture des résultats des mises à jour dans la BD et la centralisation du contrôle. La phase 2, réalisée seulement en cas de succès de la phase 1, intègre effectivement les résultats des mises à jour dans la BD répartie. Le contrôle du système réparti est centralisé sous la direction díun site appelé coordinateur, les autres étant des participants. Nous résumons ces concepts ci-dessous.


Notion 21†: Protocole de validation en deux étapes (Two Step Commit)


Protocole permettant de garantir líatomicité des transactions dans un système réparti, composé díune préparation de la validation et de centralisation du contrôle, et díune étape díexécution.





Notion 22†: Coordinateur de validation (Commit Coordinator)	


Noeud d'un système réparti qui dirige le protocole en centralisant le contrôle.





Notion 23†: Participant à validation (Commit Participant)	


Noeud d'un système réparti qui exécute des mises à jour de la transaction et obéit aux commandes de préparation, validation ou annulation du coordinateur.


Protocole C/S


Le protocole client-multiserveurs de validation en deux étapes découle des concepts précédents. Le client joue le rôle de coordinateur et les serveurs celui de participants. Lors de líétape 1, le coordinateur demande aux autres sites síils sont prêts à commettre leurs mises à jour par líintermédiaire du message preparer (prepare). Si tous les participants répondent positivement (ok), le message commettre (en anglais commit) est diffusé†: tous les participants effectuent leur validation sur ordre du client. Si un participant níest pas prêt et répond négativement (ko), le coordinateur demande à tout les autres sites de défaire la transaction (message abort). 


Le protocole nécessite la journalisation des mises à jour préparées et des états des transactions dans un journal local propre à chaque participant, ceci afin díêtre capable de retrouver líétat díune transaction après une éventuelle panne et de continuer la validation éventuelle. Le protocole est illustré figure 17 dans le cas favorable ou un site client demande la validation à deux sites serveurs avec succès. Notons quíaprès exécution de la demande de validation (commit), les participants envoient un acquittement (ack) au coordinateur afin de lui signaler que la transaction est maintenant terminée. 


Figure 17†ó Validation en deux étapes avec succès.


Le cas de la figure 18 est plus difficile†: le participant 2 est en panne et ne peut donc répondre au message de demande de préparation. Une non réponse est assimilée à un refus. Le coordinateur annule donc la transaction et envoie le message abort. Le participant 1 annule la transaction. Le participant 2 líannulera lorsquíil repartira après la panne, une transaction non prête étant toujours annulée.


Figure 18†ó Validation en deux étapes avec panne totale du participant 2.


Le cas de la figure 19 est encore plus difficile†: le participant 2 tombe en panne après avoir répondu positivement à la demande de préparation. Le coordinateur envoie donc le message commit qui níest pas reçu par le participant 2. Heureusement, celui-ci a dû sauvegarder líétat de la sous-transaction et ses mises à jour dans un journal fiable sur disque. Lors de la procédure de reprise, le journal sera examiné. La transaction étant détectée prête à commettre, son état sera demandée au coordinateur (ou à un participant quelconque) par un message appelé status. En réponse à ce message, la validation sera confirmée et les mises à jour seront appliquées à partir du journal. Les deux sous-transactions seront donc finalement validées.


Figure 19†ó Validation en deux étapes avec panne partielle du participant 2.


Commit distribué ou centralisé


En principe,  la décision de valider ou díannuler une transaction est prise par le coordinateur qui centralise le contrôle. Afin de décider, il compte les messages ok suite au prepare. La décision est positive (commit) si le nombre de ok reçus est égal au nombre de participants. Dans un réseau sans perte de message, cette décision peut être prise de manière identique par chaque participant. Il suffit de diffuser le message ok émis par tout participant à tous les autres. Chacun peut alors compter le nombre de ok reçu et décider de valider lorsque ce nombre est égal au nombre de participants. La décision díannulation est alors prise suite à une absence de ok (abort ou time-out). On obtient ainsi une version décentralisée du protocole illustrée figure 20. Ce protocole assure la convergence des décisions sur un réseau sans perte de message. En cas de perte díun message ok, les sites peuvent diverger. Cíest pourquoi, les systèmes préfèrent en général la version centralisée du protocole, réputée plus fiable.


Figure 20†ó Validation à deux phases centralisée ou distribuée.


Actions du Protocole


Les états successifs du coordinateur sont initial, wait, commit ou abort. Ceux du participant sont prepare, ready, commit ou abort. La logique des sites est détaillée figure 21. Les transitions d'états síeffectuent suite à une réception suivie díun envoi (réception/envoi) de messages, comme illustré figure 22.


Figure 21†ó Logiques du coordinateur et des participants.


Figure 22†ó Etats et transitions díétats de la validation en deux étapes.


Bien que garantissant la convergence des acteurs vers un même état (commit ou abort), le protocole présente des risque de blocage. Pour cela, il suffit que le coordinateur tombe en panne après émission du message prepare. Tout participant ayant voté prêt (ok) est alors bloqué. La question qui se pose est, plus généralement, que doit faire un site en cas de doute†? Il est possible de demander líétat aux autres participants par un message status, mais tous peuvent être bloqués en attente du coordinateur†! Une solution consiste à forcer la transaction locale à líétat abort puis à líignorer. Sous conditions quíaprès une panne avant passage à líétat commit le coordinateur choisisse abort et que le réseau soit sans perte de message, ce protocole pessimiste garantit la cohérence. Un protocole optimiste consisterait à forcer la transaction locale à líétat commit en cas de doute. Un tel protocole ne garantit pas la cohérence avec le coordinateur.


Commit en trois phases


Afin de lever líinconvénient du protocole de validation à deux phases qui est donc quíen cas de time-out en état Ready, le participant est bloqué, un protocole de validation en trois phases a été proposé [Skeen81]. Celui-ci évite les blocages. Les messages de la validation à trois phases sont prepare, precommit, commit et abort. Les transitions díétats des sites sont représentées figure 23. En cas de doute, tout site bascule dans líétat terminal le plus proche. Tout état étant adjacent díun seul état terminal, il níy a pas díambiguïté. Le protocole permet ainsi díassurer la convergence des sites vers un même état terminal. 


Figure 23†ó États et transitions díétats de la validation en trois étapes.


Protocole arborescent TP 


TP est le protocole standard proposé par líISO dans le cadre de líarchitecture OSI afin díassurer une validation cohérente des transactions dans un système distribué. Le protocole est arborescent en ce sens que tout participant peut déclencher une sous-transaction distribuée. Un site responsable de la validation de la sous-transaction est choisi. Un coordinateur est responsable de ses participants pour la phase†1 et collecte les prepare. Il demande ensuite la validation ou líannulation selon la décision globale à un site appelé point de validation qui est responsable de la phase 2†: cíest le point de validation qui envoie les commit aux participants. Líintérêt du protocole, outre líaspect hiérarchique, est que le point de validation peut être différent du coordinateur†: ce peut être un nœud critique dans le réseau dont la présence à la validation est nécessaire. La figure 24 illustre ce type de protocole hiérarchique avec point de validation.


Figure 24†ó Le protocole hiérarchique avec point de validation TP.


Bilan sur la gestion de transactions


Nous avons ci-dessus étudié les techniques implémentées dans les SGBD répartis pour assurer líatomicité des transactions. Ces techniques sont aujourdíhui bien connues et opérationnelles pour les transactions en gestion. Le problème des reprises après pannes nía pas été abordé. Cíest un problème connexe résolu à partir de sauvegardes et de journaux des mises à jour effectuées depuis la dernière sauvegarde.


Les techniques de gestion de transactions atomiques sont trop limitées dans le cas de transactions longues. Il faut alors découper la transaction en sous-transactions, chacune díelle pouvant être validée ou annulée. Une transaction de niveau N doit pouvoir commettre bien que certaines sous-transactions de niveau N-1 soient annulées. Des transactions de compensation viendront plus tard refaire les portions de travail non validées. Ces principes conduisent à définir un modèle de transactions imbriquées permettant une plus grande flexibilité que le tout ou rien [Bancilhon85]. De tels modèles ne sont pas encore implémentés dans les SGBD répartis.


Moniteurs transactionnels


Les moniteurs transactionnels implémentent le protocole de validation en deux étapes vu ci-dessus dans le cadre de systèmes hétérogènes. Au-delà, ils ont díautres objectifs et obéissent à des standards que nous présentons ci-dessous.


Les objectifs


Au-delà du support de transactions ACID sur des données hétérogènes, les moniteurs transactionnels essaient díassurer un accès continu aux données et des reprises rapides du système réparti en cas de panne. Ils accroissent aussi la sécurité des accès en proposant leurs propres contrôles. Ils visent aussi à améliorer les performances en introduisant des gestions de caches et un support multifilières aux requêtes. 


Modèle de moniteur transactionnel


Un modèle de moniteur transactionnel a été proposé par líX/OPEN†: il síagit du modèle DTP (Distributed Transaction Processing). Ce modèle díarchitecture est représenté figure 25. La gestion de transaction ACID pour un programme díapplication AP est assurée par le gestionnaire de transactions TM (Transaction Manager). Celui-ci est distribué entre le client et le serveur. Ses composants dialoguent par  líintermédiaire díun gestionnaire de communication CRM (Communication Request Manager). Le composant serveur síadresse à des gestionnaires de ressources RM (Request Manager) qui assurent les fonctions de validation pour les ressources gérées. Un gestionnaire de ressources peut représenter un gestionnaire de fichiers, un SGBD ou un périphérique recouvrable.


Figure 25†ó Modèle díarchitecture DTP.


Líarchitecture propose deux interfaces pour lesquelles ont été élaborés des standards†:


TX est líinterface du gestionnaire de transaction TM avec líapplicatif†; il síagit díune API permettant díinvoquer le moniteur transactionnel.


XA est líinterface du gestionnaire de ressource RM. Il síagit donc díune interface que tout gestionnaire de données doit offrir afin de síinterfacer avec un moniteur transactionnel.


Ces interfaces et plus généralement líarchitecture DTP permettent de mettre en œuvre le protocole de validation en deux étapes hiérarchique  TP vu ci-dessus.


Interface applicative TX


Líinterface applicative TX se compose des primitives suivantes†:


tx_open qui ordonne au TM díinitialiser la communication avec tous les RM dont les librairies díaccès ont été liées à líapplication†;


tx_begin qui ordonne au TM de demander aux RM de débuter une transaction†;


tx_commit ou tx_rollback qui ordonne au TM de coordonner soit la validation soit líabandon de la transaction sur tous les RM impliqués†;


tx_set_transaction_timeout qui positionne un timeout sur les transactions†;


tx_info	qui permet díobtenir des informations sur líétat de la transaction.


En dehors des primitives de service, cette API permet donc essentiellement de commencer une transaction et de la terminer avec succès ou en échec. Elle est globale et simple et cache les protocoles tels TP mis en œuvre au sein du moniteur.


Interface ressource XA


Líinterface XA est celle que doit fournir toute ressource. Il síagit de fait des primitives que doit être capable de comprendre un participant au protocole de validation en deux étapes. Ces primitives sont†:


xa_open qui ouvre un contexte pour líapplication†;


xa_start qui débute une transaction†;


xa_end qui indique au RM quíil níy aura plus de requêtes pour le compte de la transaction courante†;


xa_prepare qui lance líétape de préparation du commit à deux phases†;


xa_commit qui valide la transaction†;


xa_rollback†qui abandonne la transaction et demande líannulation de ses effets.


Toute ressource implémentant ces primitives peut donc síintégrer dans un moniteur transactionnel conforme à líarchitecture DTP.


Principaux moniteurs


Il existe plusieurs moniteurs transactionnels qui implémentent les principes ci-dessus. Ils sont donc utiles dans des contextes hétérogènes pour coordonner líexécution de transactions réparties. Les principaux moniteurs transactionnels sont†:


Top End de AT&T. Celui-ci supporte des agents « 3270 », prend en compte des bases hétérogènes distribuées et offre des outils díadministration graphique sous Motif.


CICS/6000 de IBM. Cíest une nouvelle version du vieux moniteur CICS díIBM. Il tourne sous UNIX, est capable díintégrer líarchitecture distribuée DCE et de reprendre les moniteurs existants CICS sur machine IBM, par exemple avec le système MVS.


Tuxedo de USL.  Il síagit díun moniteur éprouvé sous UNIX qui permet líasynchronisme des clients, gère des priorités et assure le routage de requêtes dépendant des données.


Encina de Transarc. Celui-ci propose une approche boîte à outils pour construire des applications transactionnelles distribuées†sur des environnements hétérogènes†; il supporte DCE, un service de sécurité, et permet une gestion de fichiers transactionnels.


Les moniteurs transactionnels peuvent parfois dialoguer entre eux, ceci afin de supporter une plus grande hétérogénéité†; cíest par exemple le cas pour Encina et CICS.


CONTRÔLE DE CONCURRENCE


Après avoir étudié les protocoles et architectures pour la gestion de transactions atomiques distribuées, nous abordons dans cette section les problèmes connexes de gestion des accès concurrents. Les solutions proposées permettent de garantir la cohérence et líisolation des mises à jour des transactions (le C et le I de ACID). 


Objectifs


Líobjectif général est de rendre invisible aux clients le partage simultané des données. Ceci síeffectue au moyen de protocoles spéciaux permettant de synchroniser les  mises a jour afin  d'éviter  pertes de mises à jour et apparitions díincohérences. 


Une perte de mise à jour survient lorsquíune transaction T1 exécute une mise à jour calculée à partir díune valeur périmée de donnée, cíest-à-dire díune valeur modifiée par une autre transaction T2 depuis la lecture par la transaction T1. La mise à jour de T2 est donc écrasée par celle de T1.


Une incohérence apparaît lorsque des données liées par une contrainte díintégrité sont mises à jour par deux transactions dans des ordres différents de sorte à violer la contrainte. Par exemple, soit deux données A et B devant rester égales. Líexécution de la séquence díopérations {T1†: A = A+1†; T2†: B = B*2†; T2†: A = A*2†; T1†: B=B+1} rend en général A différent de B, du fait de la non commutativité de líaddition et de la multiplication. Elle provoque donc líapparition díune incohérence. 


Un autre problème lié aux accès concurrents est la non reproductibilité des lectures†: deux lectures díune même donnée dans une même transaction peuvent conduire à des valeurs différentes si la donnée est modifiée par une autre transaction entre les deux lectures. Le problème ne survient pas si les mises à jour sont isolées, cíest-à-dire non visible par une autre transaction avant la fin de la transaction. Il en va de même des pertes de líapparition díincohérence. Pour les pertes de mise à jour, líisolation des mises à jour níest pas suffisante†: il faut aussi ne pas laisser deux transactions modifier simultanément une même donnée.


La résolution des problèmes évoqués dans un système réparti nécessite tout díabord une résolution au niveau de chaque serveur par application díalgorithmes de contrôle de concurrence. Ceci níest en général pas suffisant car il existe des risques de conflits globaux, ce qui rend nécessaire la synchronisation des sites.


La théorie de base


Afin de mieux caractériser les exécutions simultanées correctes, une condition plus formelle appelée sérialisabilité des transactions a été introduite.


Notion 24†: Sérialisabilité des transactions (Transaction Serializability)


Propriété stipulant que toute exécution simultanée de transactions doit donner le même résultat qu'une exécution séquentielle dans un ordre quelconque.


Une exécution sérialisable est correcte car elle donne un résultat que líon obtiendrait en exécutant les transactions líune après líautre. Lorsquíon examine une séquence díopérations résultant díune exécution simultanée díun ensemble de transactions, il apparaît que líordre de certaines opérations ne peut être changé sans changer le résultat, du fait de la non commutativité des opérateurs exécutés (par exemple, addition et multiplication). 


Les chercheurs ont ainsi aboutit à définir la notion de précédence de transactions dans une exécution simultanée.


Notion 25†: Précédence (Precedence)


Propriété stipulant quíune transaction a accompli une opération Oi sur une donnée avant quíune autre transaction accomplisse une opération Oj, Oi et Oj níétant pas commutative ({Oi†; Oj} ≠ {Oj†; Oi}).


La notion de précédence est générale et síapplique à tout type díopérations. En pratique, les systèmes ne considèrent d'ordinaire que les opérations de lecture et díécriture. Les précédences sont alors induites par les séquences comportant lecture puis écriture, écriture puis lecture, écriture puis écriture, díune même donnée. Plus précisément , líune des séquences†:


Ti†: lire(D) … Tj†: écrire(D)†;


Ti†: écrire(D) … Tj†: écrire(D)†;


Ti†: écrire(D) … Tj†: lire(D)†;


implique que Ti précède Tj.


La relation de précédence entre transactions peut être représenté par un graphe comme illustré figure 26. Il a été montré quíune condition suffisante de sérialisabilité est que le graphe de précédence doit rester sans circuit. Par exemple, líexécution simultanée représentée figure 26 níest pas sérialisable puisque le graphe de précédence possède un circuit.


Figure 26†ó Exemple de graphe de précédence.


Le verrouillage deux phases


Le verrouillage deux phases est une technique de prévention des conflits basée sur le verrouillage des objets en lecture ou écriture avant díeffectuer une opération de sélection ou mise à jour. En théorie, une transaction ne peut relâcher de verrous avant díavoir obtenus tous les verrous qui lui sont nécessaires. 


Notion 26†: Verrouillage deux phases (Two Phase Locking)


Technique de contrôle des accès concurrents consistant à verrouiller les objets au fur et à mesure des accès par une transaction et à relâcher les verrous seulement après obtention de tous les verrous.


Une transaction comporte donc deux phases (voir figure 27)†: une phase díacquisition de verrous, et une phase de relâchement. Cette condition garantit un ordre identique des transactions sur les objets accédés en mode incompatible. Cet ordre est celui díexécution des points de verrouillage maximum Fi. En pratique, afin de garantir líisolation des mises à jour, les verrous sont seulement relâcher en fin de transaction, lors de la validation. 


Figure 27†ó Comportement des transactions deux phases.


Les verrous sont demandés au moyen de líopération lock(O,M) et relâchés au moyen de líopération unlock(O), O étant líobjet à verrouiller/déverrouiller et M le mode de verrouillage. Les compatibilités entre opérations découlent des précédences†; elles sont décrites par la matrice représentée figure 28. Lors díune demande de verrouillage, si líobjet demandé est verrouillé, la transaction demandante est mise en attente jusquíà libération de líobjet. Ainsi, toute transaction attend la fin des transactions incompatibles, ce qui garantit un graphe de précédence sans circuit. Une analyse fine montre que les circuits sont transformés en verrous mortels.


Figure 28†ó Compatibilité des opérations de lecture/écriture.


Líapplication du verrouillage dans un système pose le problème du choix de líunité de verrouillage. Dans une base de données relationnelles, les objets à verrouiller peuvent être des tables, des pages ou des tuples. Une granularité variable des verrous est souhaitable, les transactions accédant beaucoup de tuples pouvant verrouiller au niveau table ou page, celles accédant ponctuellement quelques tuples ayant la capacité de verrouiller au niveau tuple. Le choix díune unité de verrouillage fine (par exemple le tuple) minimise bien sûr les risques de conflits. Elle maximise cependant la gestion du système de verrouillage. 


Une granularité variable est possible. La technique consiste à définir un graphe acyclique díobjets emboîtés et à verrouiller à partir de la racine dans un mode díintention jusquíaux feuilles désirées qui sont verrouillées en mode explicite. Par exemple, une transaction désirant verrouiller un tuple en mode écriture verrouillera la table en intention díécriture, puis la page en intention díécriture, et enfin le tuple. Les modes díintentions obéissent aux mêmes règles de compatibilités que les modes explicites, mais sont compatibles entre eux. Le verrouillage en intention permet simplement díéviter les conflits avec les modes explicites. Le graphe díinclusion pour les objets table, page et tuple et la matrice de compatibilité des lectures et écritures avec modes explicites et intentions est représentée figure 29.


Figure 29†ó Modes explicites et modes intentions.


Degré d'isolation en SQL2


Le verrouillage, tel que présenté ci-dessus, est très limitatif du point de vue des exécutions simultanées possibles. Afin de proposer une approche plus permissive et de laisser síexécuter simultanément des transactions présentant des dangers limités de corruption des données, le groupe de normalisation de SQL2 a défini des degrés d'isolation emboîtés, du moins contraignant au plus contraignant, ce dernier correspondant au verrouillage deux phases. Le groupe distingue les verrous relâchés après exécution de líopération des verrous longs relâchés en fin de transaction. Le degré de verrouillage souhaité est choisi par le développeur de la transaction parmi†les suivants†:


Le degré 0 garantit les non perte des mises à jour†; il correspond à la pose de verrous courts exclusifs lors des écritures.


Le degré 1 garantit la cohérence des mises à jour†; il génère la pose de verrous longs exclusifs en écriture par le système.


Le degré 2 assure la cohérence des lectures individuelles†; il ajoute la pose de verrous courts partagés en lecture à ceux du degré 1.


Le degré 3 atteste de la reproductibilité des lectures†; il complète avec la pose de verrous longs partagés en lecture.


Ainsi, le développeur peut contrôler la pose des verrous. Un choix autre que le degré 3 doit être effectué avec précaution dans les transactions de mises à jour, car il implique des risques díincohérence.


Problèmes de contrôle du verrouillage en réparti


Les techniques décrites ci-dessus sont implémentées dans tous les serveurs de bases de données. Le problème qui se pose dans systèmes répartis est celui du contrôle des verrous. Autrement, qui verrouille†? On distingue le verrouillage centralisé où un site unique est responsable des verrous au moins à un instant donné et le verrouillage décentralisé où chaque serveur gère les verrous de ses données. La solution centralisée est non praticable pour des verrous fins (pages, tuples), si bien que les SGBD répartis retiennent en général le verrouillage décentralisé. Chaque serveur gère donc ses propres verrous avec son gérant de verrous (Lock Manager), comme illustré figure 30. Ceci ne va pas sans problème.


Figure 30†ó Gestion décentralisée des verrous.


Le problème essentiel est le risque de verrous mortels intersites. 


Notion 27†: Verrou mortel (Deadlock)


Situation dans laquelle un groupe de transactions est bloqué, chaque transaction du groupe attendant quíune autre transaction du groupe relâche un verrou pour pouvoir continuer.


Une transaction Ti attend une transaction Tj si Ti a demandé líobtention díun verrou sur un objet verrouillé par Tj en mode incompatible. Le verrou mortel correspond à la présence díun circuit dans le graphe díattente. Un verrou mortel peut être causé par des transactions síexécutant sur des sites différents (voir figure 31). 


Figure 31 ó Exemple de verrou mortel intersites.


Les solutions au problème du verrou mortel


Deux classes de solutions sont possibles dans les SGBD répartis afin de résoudre le problème du verrou mortel†: la première, appelé prévention, empêche les situations de verrous mortels de survenir†; la seconde, appelé détection, est une solution curative qui consiste à supprimer les verrous mortels par reprise de transactions.


Prévention du verrou mortel


La prévention consiste à appliquer une stratégie de verrouillage garantissant que le problème ne survient pas. Il existe classiquement deux approches, líune basée sur líordonnancement des ressources, líautre sur celui des transactions.  Líordonnancement des ressources (tables, pages, tuples) de sorte à les allouer dans un ordre fixé aux transactions est impraticable vu le grand nombre díobjets distribués. Líordonnancement des transactions est possible à partir díune estampille.


Notion 28†: Estampille de transaction (Transaction Timestamp)


Numéro unique attribué à une transaction permettant de líordonner strictement par rapport aux autres transactions.


En général, líestampille attribuée à une transaction est son horodate de lancement concaténée avec le numéro de site sur lequel elle est lancée, ceci afin díempêcher líégalité des estampilles pour deux transactions lancées au même instant†: celles-ci diffèrent alors par le numéro de site en poids faibles.


A partir des estampilles, deux algorithmes ont été proposés [Rosenkrantz78] pour prévenir les verrous mortels. Tous deux consistent à défaire plus ou moins directement une transaction dans le cas díattente, de sorte à ne permettre que des attentes sans risque de circuit. Líalgorithme WAIT-DIE consiste à annuler les transactions qui demandent des ressources tenues par des transactions plus anciennes. La transaction la plus récente est alors reprise avec la même estampille†; elle finit ainsi par devenir ancienne et par passer. Il ne peut y avoir de verrou mortel, les seules attentes possibles étant dans líordre transaction ancienne attend transaction récente. Le contrôle des attentes imposé par líalgorithme est donné figure 32.


Algorithm WAIT-DIE  


Attendre (Ti,Tj) {


// Ti réclame un verrou tenu par Tj


if ts(Ti) < ts(Tj) then Ti waits else Ti dies }


Figure 32†ó Contrôle des attentes dans líalgorithme WAIT-DIE.


Líalgorithme WOUND-WAIT est un peu plus subtil. Tout type díattente est permis. Mais, dans le cas ou une transaction plus ancienne attend une plus récente, la récente est blessée (wounded), ce qui signifie quíelle ne peut plus attendre†: si elle réclame un verrou tenu par une autre transaction, elle est automatiquement défaite et reprise. Le contrôle des attentes imposé par líalgorithme est représenté figure 33†; de plus, une transaction blessée ne peut donc attendre.


Algorithm WOUND-WAIT


Attendre (Ti,Tj) {


// Ti réclame un verrou tenu par Tj


if ts(Ti) < ts(Tj) then Tj is wounded else Ti waits }


Figure 33†ó Contrôle des attentes dans líalgorithme WOUND-WAIT.


Les deux algorithmes empêchent les situations de verrous mortels en donnant priorité aux transactions les plus anciennes. Líalgorithme WOUND-WAIT provoque en principe moins de reprise de transactions et sera en général préféré.


Détection du verrou mortel


La prévention provoque en général trop de reprises de transactions, car les méthodes défont des transactions alors que les verrous mortels ne sont pas sûrs díapparaître. Au contraire, la détection laisse le problème se produire, détecte les circuits d'attente et annule certaines transactions afin de rompre les circuits díattente. Il existe deux types díalgorithmes†: les algorithmes centralisés  qui collectent les états afin de construire le graphe díattente†; les algorithmes distribués qui procèdent par propagation díenquêtes auprès des contrôleurs de concurrence afin de parcourir les circuits díattente à líaide de messages envoyés sur le réseau. Les algorithmes distribués sont préférables car ils évitent de détecter de faux verrous mortels obtenus par comparaisons díétats collectés à des instants différents. 


Nous donnons figure 34 un algorithme de détection par enquête†: chaque gérant de verrou fournit une procédure Enquête avec n paramètre une liste de transactions Ti1.Ti2. …Tin telle que Ti1 attend Ti2, Ti2 attend Ti3, etc. La détection du verrou mortel est lancée lorsquíune transaction Ti a attendu depuis trop longtemps par appel de la procédure Enquête du site contrôlant Ti  avec une liste {Ti, Ø}. Líenquête est propagée aux sites contrôlant une transaction qui attend Ti síil en existe. Si líenquête revient au site initial pour Ti, cíest que Ti est prise dans un verrou mortel. Un verrou mortel est détecté†: il faut alors annuler et reprendre une transaction de la liste.


// Procédure de détection par enquêtes propagées sur le graphe


Détecter (Ti) { Enquête(Ti†Ø) }


// Chaque LM fournit une procédure  Enquête 


// Enquête est exécutée par le site contrôlant Tin





Enquête (Ti1.Ti2. …Tin)


{ si Tin = Ti1 alors Détecter = Vrai


sinon


{ si Tin  est attendue alors


{ Pour chaque Tij attendant Tin 


Faire Enquête (Ti1.Ti2. …Tin.Tij)†; }


sinon Détecter = Faux†}†;


Figure 34†ó Détection du verrou mortel par enquête.


Ordonnancement par estampillage


Bien que le verrouillage avec prévention ou détection du verrou mortel soit la technique généralement appliquée dans les SGBD répartis ou centralisés, díautres techniques ont été proposées. En particulier, líordonnancement par estampille peut être utilisé non seulement pour résoudre les verrous mortels, mais plus complètement pour garantir la sérialisabilité des transactions. 


Une méthode simple consiste à conserver pour chaque objet accédé (tuple ou page), líestampille du dernier écrivain W et celle du plus jeune lecteur R. Le contrôleur de concurrence vérifie alors†:


que les accès en écriture síeffectuent dans líordre croissant des estampilles de transactions par rapport aux opérations créant une précédence, donc líécrivain W et le lecteur R†;


que les accès en lecture síeffectuent dans líordre croissant des estampilles de transactions par rapport aux opérations créant une précédence, donc  par rapport à líécrivain W.


On aboutit donc à un contrôle très simple díordonnancement des accès conformément à líordre de lancement des transactions. En cas de désordre, il suffit de reprendre la transaction ayant créé le désordre. Les contrôles nécessaires en lecture et écriture sont résumés figure 35. 


// Contrôle d'ordonnancement des transactions


Écrire(Ti, O) {


// la transaction Ti demande líécriture de líobjet O†;


si ts(Ti)  < W(O)   ou ts(Ti) < R(O) alors abort(Ti)


sinon exécuter_écrire(Ti,O) }†;





Lire(Ti,O) {


// la transaction Ti demande la lecture de líobjet O†;


si ts(Ti)  < W(O) alors abort(Ti)


sinon exécuter_lire(Ti,O) }†;


Figure 35†ó Algorithme díordonnancement des accès par estampillage.


Líalgorithme díordonnancement par estampillage soulève plusieurs problèmes. De fait, les estampilles W et R associées à chaque objet remplacent les verrous. Il níy a pas díattente, celles-ci étant remplacées par des reprises de transaction en cas d'accès ne respectant pas líordre de lancement des transactions. Ceci conduit en général a beaucoup trop de reprises. Une amélioration possible consiste à garder díanciennes versions des objets. Dans le cas ou líestampille du lecteur ne dépasse pas celle du dernier écrivain, on peut délivrer une ancienne version, plus exactement, la première inférieure à líestampille du lecteur. Ainsi, il níy a plus de reprise lors des lectures. La méthode est cependant difficile à mettre en oeuvre et níest pas aujourdíhui utilisée.


Certification optimiste


La certification optimiste est une méthode de type curative, qui laisse les transactions síexécuter et effectue un contrôle garantissant la sérialisabilité en fin de transactions. Une transaction est divisée en trois phases†: phase díaccès, phase de certification et phase díécriture. Pendant la phase díaccès, chaque contrôleur de concurrence garde les références des objets lus/écrits par la transaction.  Pendant la phase de certification, le contrôleur vérifie l'absence de conflits (L/E ou E/E sur un même objet) avec les transactions certifiée pendant la phase d'accès. Síil y a conflit, la certification est refusée et la transaction défaite puis reprise. La phase d'écriture permet líenregistrement des mises à jour dans la base pour les seules transactions certifiées. 


En résumé, cette méthode optimiste est similaire au verrouillage, mais tous les verrous sont laissés passants et les conflits ne sont détectés que lors de la validation  des transactions. Líavantage est la simplicité du contrôleur de concurrence qui se résume à mémoriser les objets accédés et à un test simple d'intersection d'ensembles de références lors de la validation. Líinconvénient majeur est la tendance à reprendre beaucoup de transactions en cas de conflits fréquents. La méthode optimiste est donc seulement valable pour les cas où les conflits sont rares.


Bilan sur la concurrence


Nous avons ci-dessus résumé les techniques essentielles de contrôle de concurrence dans les systèmes centralisés et répartis. Malgré le grand nombre de solutions proposées par les chercheurs, les systèmes continuent à appliquer le verrouillage deux phases avec prévention ou détection des verrous mortels. Les degrés díisolation choisis par les transactions permettent de maximiser le partage des données en limitant le contrôle. La granularité variable du verrouillage améliore aussi les possibilités díaccès concurrents. La recherche sur ces sujets continue et des solutions applicables restent à trouver pour les transactions longues notamment.


RÉplication dans les BD RÉparties


Les techniques de réplication permettent la gestion de copies multiples pouvant diverger ó cíest-à-dire présenter des valeurs différentes ó à un instant donné, mais convergeant vers les mêmes valeurs à termes. Nous examinons ci-dessous les différentes formes de réplication possibles et les techniques de gestion de la cohérence des copies associées.


Réplication†: avantages et problèmes


Pourquoi répliquer†? Deux intérêts majeurs se dégagent†: améliorer les performances et augmenter la disponibilité des données. Grâce à la réplication, les lectures sont exécutées sur le site disposant  de la copie la plus proche du client, ce qui peut éviter des transferts inutiles, par exemple si le client dispose díune copie. Aussi bien pour les lectures que pour les écritures, la réplication permet díéviter le goulot d'étranglement que constitue le serveur unique en partageant la charge. 


Du point de vue disponibilité, lors d'une panne d'un serveur, on peut se replier sur un autre disposant díune copie des données. Avec N copies sur des serveurs différents, la disponibilité augmente selon la formule†:


disponibilité = 1 - probabilité_panneN.


Par exemple, avec une probabilité de panne égale à 5%, la gestion de deux copies fait passer la disponibilité  des données de 95% à 99,75%. Les gains sont donc très importants. La disponibilité peut aussi être améliorée par une meilleure tolérance aux fautes. Avec plus de deux copies, il est imaginable de détecter des fautes diffuses en mettant en œuvre des techniques de contrôle de résultats  et de vote majoritaire. Les sites níayant pas un résultat concordant avec la majorité sont alors ignorés.


Si la réplication présente de nombreux avantages, les problèmes soulevés sont multiples. Tout díabord, il faut assurer la convergence des copies. Si les copies peuvent être différentes à un instant donnée, elles doivent converger vers un même état cohérent où toutes les mises à jour sont exécutées partout dans le même ordre. La convergence peut être longue, mais elle doit survenir si líon arrête la production de transactions dans le système. Ensuite, il faut offrir la transparence de gestion aux utilisateurs. Les clients doivent croire à líexistence d'une seule copie†; en conséquence, le SGBD doit assurer la diffusion des mises à jour aux copies et le choix de la meilleure copie lors des accès.


Mise à jour synchrone et asynchrone


Jusque-là, nous avons supposé que toute mise à jour de la base demandée depuis un nœud était effectuée en temps réel sur les autres nœuds, cíest-à-dire pour le compte de la même transaction atomique. Ceci correspond au mode de mise à jour synchrone qui síavère souvent trop contraignant pour les applications.


Notion 29†: Mise à jour synchrone (Synchronous update)


Mode de distribution dans lequel toutes les sous-opérations locales effectuées suite à une mise à jour globale sont accomplies pour le compte de la même transaction.


Dans le contexte des copies, ce mode de distribution est très utile lorsque les mises à jour effectuées sur un site doivent être prises en compte immédiatement sur les autres sites. Par exemple, la gestion de copies díune table des cours des devises nécessite en général des mises à jour synchrones. En effet, les cours devant rester identiques sur tout les sites le système se doit de garder une cohérence forte.


Líavantage essentiel de la mise à jour synchrone est de garder toutes les données au dernier niveau de mise à jour. Le système peut alors garantir la fourniture de la dernière version des données quelque soit la copie accédée. Les inconvénients sont cependant multiples, ce qui conduit beaucoup díapplications à éviter la gestion de copies synchrones. Ce sont díune part la nécessité de gérer des transactions multisites coûteuses en ressources, et díautres parts la complexité des algorithmes de gestion de concurrence et de panne díun site. Cíest pour cela que líon préfère souvent le mode de mise à jour asynchrone (encore appelé mise à jour différée).


Notion 30†: Mise à jour asynchrone (Asynchronous update)


Mode de distribution dans lequel certaines sous-opérations locales effectuées suite à une mise à jour globale sont accomplies dans des transactions indépendantes, en temps différé.


Le temps de mise à jour des copies peut être plus ou moins différé†: les transactions de report peuvent être lancées dès que possible ou à des instants fixés, par exemple le soir ou en fin de semaine. 


Les applications qui supportent un tel mode de distribution, avec gestion de copies mises en cohérence seulement périodiquement ó on parle de cohérence lâche ó sont nombreuses. Citons par exemple la modification des prix de catalogues de produits, la diffusion díinformations, etc. Les avantages sont la possibilité de mettre à jour en temps choisi des données, tout en autorisant líaccès aux versions anciennes avant la mise à niveau. Les inconvénients sont bien sûr que l'accès à la dernière version n'est pas garanti, ce qui limite les possibilités de mise à jour.


Techniques de diffusion des mises à jour


La diffusion automatique des mises à jour appliquée à une copie aux autres copies doit être assurée par le SGBD réparti. Plusieurs techniques de diffusion sont possibles, parmi lesquelles on distinguera celles basées sur la diffusion de líopération de mise à jour de celles basées sur la diffusion du résultat de líopération. Diffuser le résultat présente líavantage de ne pas devoir réexécuter líopération sur le site de la copie, mais líinconvénient de nécessiter un ordonnancement identique des mises à jour sur tous les sites afin díéviter les pertes de mises à jour. Le report díopération est plus flexible, notamment dans le cas díopérations commutatives.


Comment diffuser les mises à jour est un autre problème auquel les constructeurs de SGBD répartis doivent faire face. Líutilisation de déclencheurs du type when <opération> on <table> then forward <opération> on <copie>† facilite líimplémentation†: un tel déclencheur permet de faire suivre toute mise à jour sur une table vers ses copies. Líutilisation de files persistantes rend praticable le report asynchrone des mises à jour. Une file persistante permet de mémoriser une transaction de report et de la conserver ó même en cas de panne ó jusquíà émission par une tâche de fond à un instant déterminé par líadministrateur. La file doit être scrutée périodiquement par une tâche de fond chargé des émissions des transactions de report au moment opportun. Enfin, líutilisation díappels périodiques (polling) par les sites gérant les copies vers un site (ou plusieurs sites) chargé de centraliser les mises à jour autorise la scrutation de journaux. A chaque appel, le site appelé transmet les mises à jour enregistrées dans le journal depuis le dernier appel au site gérant la copie. Celui-ci applique alors les mises à jour. Cette technique permet un fonctionnement asynchrone avec mise à niveau périodique.


En résumé, les techniques de diffusion des mises à jour sont multiples. On peut distinguer principalement le schéma pousser (push) à líinitiative du site mettant à jour du schéma tirer (pull) à líinitiative du site gérant la copie. Les avantages et inconvénients de ces méthodes ne sont pas clairs†; plus díexpériences sont nécessaires.


Réplication asymétrique


Au-delà des techniques de diffusion des mises à jour se pose le problème du choix de la copie sur laquelle appliquer les mises à jour.  La réplication asymétrique rompt la symétrie entre les copies en distinguant un site chargé de centraliser les mises à jour.


Notion 31†: Réplication asymétrique (Asymetric replication)


Technique de gestion de copies basée sur un site primaire seul autorisé à mettre à jour  et  chargé de diffuser les mises à jour aux autres copies dites secondaires.


Le site primaire effectue les contrôles et garantit l'ordonnancement correct des mises à jour. Ce mode de réplication convient bien aux applications à responsabilité centralisée. Il permet la distribution de l'information centralisée, par exemple la diffusion de catalogues,  de listes de prix, etc. Appliqué dans líautre sens, à partir de copies de fragments horizontaux díune table, il permet la consolidation d'informations disséminées†; par exemple líétats des stocks sera transmis au siège par copie du fragment local désigné comme copie maître. Il permet aussi la diffusion de données vers des entrepôts pour líaide au décisionnel et líhistorisation.


A noter que le choix díune technique asymétrique est orthogonal au choix díun mode de diffusion synchrone ou asynchrone des mises à jour†: on peut donc distinguer líasymétrique synchrone et líasymétrique asynchrone. La première technique est illustrée figure 36 où un site primaire pousse les mises à jour en temps réel vers deux sites secondaires. La deuxième est illustrée figure 37†; cette fois, les mises à jour sont poussées en temps différé via une file persistante. Dans les deux cas, des problèmes surviennent lorsque le site primaire tombe en panne.


Figure 36†ó Mises à jour de copies asymétriques synchrones.


Figure 37†ó Mises à jour de copies asymétriques asynchrones.


Un problème de la gestion de copie asymétrique est donc la panne du site primaire. Dans ce cas, il faut choisir un remplaçant si líon veut  continuer les mises à jour. Celui-ci peut être fixé par líadministrateur ou élu par un protocole spécifique de vote majoritaire. On aboutit alors à une technique asymétrique mobile dans laquelle le site primaire change dynamiquement selon des critères qui peuvent être liés à líapplication. Le droit de mise à jour se déplace de site en site, par exemple au fur et à mesure de líévolution des données. Ceci va vers des applications de type flots de travaux (workflow) comme illustré figure 38†: le site responsable de la mise à jour des commandes change au fur et à mesure du traitement de la commande. Il devient nécessaire de gérer à la fois les problèmes de pannes qui provoquent des échecs de transactions et líévolution des travaux, ce qui nécessite des langages de scripts afin de contrôler le flot des travaux [Bernstein90]. Les techniques asymétriques mobiles peuvent donc se sophistiquer à líextrême et déboucher sur des approches encore mal maîtrisées.


Réplication symétrique


A líopposé de la réplication asymétrique, la réplication symétrique ne privilégie aucune copie. Elle permet les mises à jour simultanées de toutes les copies par des transactions différentes.


Notion 32†: Réplication symétrique (Symetric replication)


Technique de gestion de copies où chaque copie peut être mise à jour à tout instant et  assure la diffusion des mises à jour aux autres copies.


Bien sûr, ceci pose des problèmes de concurrence díaccès risquant de faire diverger les copies. Une technique globale de résolution de conflits doit donc être mise en œuvre. Cette approche convient bien aux applications à responsabilité distribuée telles que la saisie de commandes à de multiples sites, la gestion de clients mobiles, la gestion de comptes par des agences multiples, la mise à jour de documents stratégiques en groupe, etc.


Là encore, il est possible de distinguer le symétrique synchrone du symétrique asynchrone. La première technique est illustrée figure 39 et la seconde figure 40. La différence réside dans le passage des mises à jour par une file persistante.


Figure 39†ó Exemple de symétrique synchrone.


Figure 40†ó Exemple de symétrique asynchrone.


Convergence de copies symétriques


La convergence de copies asymétriques est assurée par le site maître. Celui-ci règle les problèmes de concurrence et envoie les mises à jour dans líordre où ils les appliquent aux sites secondaires. Encore faut-il que ces derniers appliquent les mises à jour dans le bon ordre, ce qui peut présenter quelques difficultés facilement solubles.


Dans le cas de copies symétriques, la convergence est plus difficile à assurer. En effet, les mises à jour simultanées risquent d'être accomplies dans un ordre différent sur une même donnée. On obtient alors deux états différents†: les copies divergent comme illustré figure 41. La sérialisabilité de líexécution globale des transactions níest pas respectée, díoù la divergence. 


Figure 41†ó Exemples de copies en cours de divergence.


Des techniques applicables dans le cas de mise à jour synchrones découlent des mécanismes de contrôle de concurrence étudiés ci-dessus. Ce sont†:


La prévention des conflits par verrouillage des copies. Le mécanisme consiste à demander à toute transaction mettant à jour, díobtenir un verrou en écriture sur chacune des copies. Les risques de verrous mortels sont alors importants si plusieurs transactions mettent à jour simultanément. Les verrous mortels peuvent être prévenus en ordonnant líordre de visite des sites.


La détection des conflits par ordonnancement des mises à jour.  Líordonnancement síeffectue par un mécanisme díestampillage ou de certification comme vu ci-dessus. Le système doit alors utiliser des estampilles synchronisées pour ne pas favoriser un site plutôt quíun autre. Les risques de reprises multiples de transactions sont importants.


Les deux mécanismes ci-dessus sont consommateurs en ressources et seulement utilisables en synchrone.


En asynchrone, il est impossible de défaire des transactions validées. Les approches proposées se contentent alors de détecter les conflits et de reporter ceux-ci vers líutilisateur qui doit alors mettre en œuvre une technique de résolution de conflits. Comment tout díabord détecter les conflits†? Deux approches sont possibles†: utiliser des estampilles ou vérifier les valeurs avant mise à jour. Nous les détaillons ci-dessous.


La première approche consiste donc à utiliser des estampilles afin de vérifier que les mises à jour des objets síeffectuent en ordre croissant des estampilles de transactions. Ceci nécessite díestampiller à la fois les copies des objets et les messages diffusant les mises à jour pour contrôler que líestampille de líécrivain est supérieure à celle de la copie de líobjet mis à jour. La technique níest pas différente de líordonnancement par estampillage vu dans la section contrôle de concurrence ci-dessus, à ceci près que líon ne reprend pas les transactions mais reporte le problème à líutilisateur afin quíil corrige les données.


La seconde approche consiste donc à utiliser la valeur avant mise à jour de líobjet afin de vérifier que la valeur de la copie correspond bien à celle sur laquelle est basée la mise à jour. Chaque message de mise à jour doit donc comporter la valeur avant mises à jour et la valeur après. Dans le cas où la valeur avant est différente de celle figurant dans la base, un conflit est détecté. Cíest quíen effet une autre transaction a effectué une mise à jour concurrente. La technique peut ignorer des conflits provoqués par des transactions qui changent et rétablissent ensuite les données. Elles níest donc pas totalement sûre mais garantit en général la convergence.


Au-delà de la détection des conflits, la convergence nécessite de résoudre les conflits. Il síagit de réconcilier les copies qui ont divergé. La réconciliation peut être purement syntaxique, et ne pas prendre en compte la signification des données. Par exemple, la procédure déclenchée en cas de conflit détecté par estampillage pourra diffuser la valeur résultant de la mise à jour la plus récente pour application sur tous les sites. Il est aussi possible de revenir vers une solution asymétrique en cas de conflit en choisissant un site prioritaire. La réconciliation peut faire appel à la signification des données et des mises à jour†: il síagit alors de mettre en oeuvre une procédure de réconciliation sémantique. celle-ci peut consister à ajouter les valeurs (par exemple, en cas de mouvements simultanés sur un compte), à multiplier les valeurs, à choisir le maximum (par exemple, en cas de conflit sur une note), à choisir le minimum, à prendre la moyenne (pour des statistiques), etc. Réconcilier les copies est en fait un problème laisser au bon soin de líutilisateur qui peut appliquer des procédures spécifiques.


Problèmes de fiabilité et reprise


Afin díaméliorer la disponibilité des données comme indiqué en objectifs, le système doit continuer à fonctionner malgré les pannes de sites. Le problème est quíun site en panne ne reçoit plus les mises à jour. Lors de la reprise, il doit se resynchroniser en demandant ou en recevant les mises à jour quíil a manquées. Le réseau peut aussi se partitionner suite à des pannes de nœuds ou de moyens de communication. Le risque est que plusieurs sites ou groupes de sites divergent après des pannes.


Comment garantir la non divergence en présence de panne†? Pour cela, il faut être sûr de líexistence d'une copie à jour recevant toutes les mises à jour. Dans le contexte de copies symétriques à mises à jour synchrone, ceci est difficile. Une solution a été proposée dès 1979 [Gifford79] basée sur le vote majoritaire. Líidée est díaccepter la validation díune transaction lorsquíune majorité de site a  répondu positivement au pré-commettre, et par suite a exécuté correctement les mises à jour demandées. Bien sûr, un site ne peut accepter des mises à jour et répondre positivement au pré-commettre que síil est en phase avec la majorité des sites. Deux majorités ayant toujours un élément commun, ceci garantit quíau moins une copie a reçu toutes les mises à jour de toutes les transactions à chaque vote accepté. Ainsi, le réseau ne peut se diviser en partitions divergentes. Par exemple, avec trois sites, une transaction peut commettre dès que deux des sites ont exécuté correctement les mises à jour de cette transaction. La figure 42 illustre la propagation de líéléments commun entre deux majorités.


Figure 42†ó Propagation díun élément commun entre majorités.


Copies dérivées et clichés


Nous avons étudié ci-dessus les mécanismes essentiels permettant de gérer efficacement des copies répliquées. Ces mécanismes a priori utilisés pour gérer des copies complètes de tables peuvent être étendus afin de gérer des vues concrètes. 


Notion 33†: Copie dérivée (Derived copy)


Copie de sous-ensembles intégrés de plusieurs tables maîtres définie par une question portant sur ces tables.


Il síagit donc de copier le résultat d'une question plutôt qu'une table entière. Une copie dérivée correspond en fait à une vue díune base concrétisée sur un autre site que celui gérant la base. Ce type de copie permet  une meilleure adéquation aux besoins de l'utilisateur en copies et diminue les volumes de données à transférer pour assurer les mises à jour en restreignant les données copiées.


Il est utile de distinguer les copies dérivées simples des copies dérivées complexes. Une copie dérivée est simple si à chaque ligne d'une table maître correspond un tuple dérivé†; une copie est complexe si plusieurs tuples sont regroupés, par exemple par des fonctions díagrégats. Les copies simples sont faciles à mettre à jour en calculant et appliquant le différentiel de la vue correspondant à la copie à chaque mise à jour. Au contraire, les copies dérivées complexes sont difficiles à mettre à jour car il níest en général pas possible de procéder par application du différentiel. On évitera donc ce type de copie.


Un cas particulier important des copies dérivées est le cliché [Adiba81]. 


Notion 34†: Cliché (Snapshot)


Copie dérivée asynchrone,  donc mise à jour périodiquement selon le choix de líadministrateur.


Un cliché correspond à une photo instantanée de la base, comme son nom líindique. Il est mis à jour périodiquement par envoi des mises à jour groupées, ce qui le rend très efficace. Le cliché permet donc de gérer des vues concrètes et distantes díune base en les mettant à jour en temps différé, selon une périodicité définie lors de la création du cliché. Il existe deux variations†: la version asymétrique correspond aux clichés accessibles en lecture seule (read-only snapshot), alors que la version symétrique est représentée par le cliché mettable à jour (updatable snapshot). Ce dernier type de cliché est intéressant mais difficile à piloter dans un SGBD réparti.


OPTIMISATION DES REQUÊTES RÉPARTIES


Dans cette section, nous étudions les techniques díoptimisation de requêtes mises en place dans les systèmes de bases de données réparties. Nous précisons tout díabord les objectifs de líoptimisation, puis nous rappelons brièvement les principes de base. Nous présentons enfin différents algorithmes plus ou moins sophistiqués.


Objectifs de líoptimisation


Líobjectif de líoptimiseur díun SGBD réparti est díélaborer un plan d'exécution réparti optimal de la requête composé de sous requêtes et  de transferts.


Notion 35†: Plan díexécution réparti (Distributed Execution Plan)


Arbre díopérations dont certaines correspondent à des opérations locales à un site et díautres à des transferts de données depuis un site vers un autre site.


Dans líarbre, on peut en général isoler différents sous-arbres composés díopérations exécutables sur un même site. Les opérations peuvent être des sous-requêtes, ou plus fines, telles par exemples des opérations de líalgèbre relationnelle, comme nous le supposons dans la suite. Le rôle de líoptimiseur est donc de trouver le «†meilleur†» plan. Le plan ou des morceaux de plans liés peuvent être ensuite distribués aux différents sites, soit statiquement lors de la compilation de la requête, soit dynamiquement à chaque exécution.


Afin de générer et optimiser le plan, líoptimiseur doit prendre en compte les règles de localisation des données. Une prise en compte simple peut consister à associer à chaque relation la liste des sites disposant de fragments. Plus finement, la définition des fragments en termes de requête sur la table globale permettra en général une meilleure optimisation, par exemple afin díéviter díenvoyer des requêtes à des sites ne pouvant générer de réponses.


Un des objectifs essentiels de líoptimiseur dans un contexte distribué est de minimiser les transferts de données. Ceux-ci sont en effet généralement plus coûteux que les entrées-sorties. Le modèle de coût utilisé par líoptimiseur doit donc les intégrer.


Un autre objectif est de profiter au maximum du parallélisme possible entre les sites pour évaluer les sous-requêtes. Des sélections pourront ainsi être appliquées en parallèle sur des fragment distincts díune table. Des algorithmes sophistiqués de jointures par pipeline peuvent être mis en oeuvre.


Fonction de coût à optimiser


Comme en centralisé, chaque plan díexécution réparti peut être évalué par une fonction de coût permettant díestimer son efficacité. Cette fonction doit être du type†: 


Coût Total  = a x coût(E/S) + b x coût(CPU) + c x coût(communication).


Ces éléments ont différents poids a, b, et c selon les environnements, par exemple réseaux longues distances, réseaux locaux, etc. La plupart des algorithmes ignorent les facteurs coût(E/S) et coût(CPU) qui sont seulement pris en compte par les SGBD locaux. Ceci est de moins en moins acceptable suite au progrès des performances des réseaux.


Décomposition et optimisation élémentaire des requêtes


De manière générale, comme déjà vu en centralisé, un optimiseur décompose une requête en une arborescence d'opérations de l'algèbre relationnelle. Ces opérations sont projection, restriction, jointure, union et différence. En pratique, elles doivent être enrichies par les tris, dédoublage et calculs díagrégats.


La figure 43 donne un exemple de base et de requête. Líarbre résultant díune traduction directe de cette requête en opérations algébriques est représenté figure 44.


Figure 43†ó Exemple de requête sur la base répartie dégustation.


Figure 44†ó Arbre résultant díune traduction directe de la requête.


Une optimisation élémentaire consiste à appliquer la méthode de restructuration algébrique. L'optimiseur descend alors les couples restriction -  projection afin de diminuer les tailles de données à transférer entre opérations. Ainsi, les opérations réductrices en taille que sont restriction et projection se trouve au bas de líarbre. Elles peuvent être exécutées localement sur chacun des sites disposant díun fragment des relations référencées. Ainsi, Le SGBD réparti exécutera d'abord les opérations réductrices de taille, ce qui diminuera les données à transférer. La figure 45 illustre líarbre optimisé par cette heuristique simple.


Figure 45†ó Arbre optimisé par restructuration algébrique.


Localisation des données


Pour déterminer le ou les sites à qui envoyer une opération, il faut prendre en compte les règles de localisation des données. Celles-ci permettent de localiser des fragments de relations. Elles sont normalement définies par líadministrateur. Une syntaxe simple peut consister à définir un fragment comme une question SQL exprimée sur le schéma global. Un ou plusieurs sites (en cas de copies) doivent être assignés à un fragment. Une commande du type†:


create fragment <nom> 


on <liste de sites>


as <question>


sera mise à disposition de líadministrateur. Par exemple, pour la base dégustation, la commande†:


create fragment vins@dijon 


on dijon


as select * 


from vins v, producteurs p, produits r


where nv = r.nv and r.np = p.np 


and p.region = "bourgogne"


aura permis de localiser les Bourgogne à Dijon.


Líoptimiseur doit prendre en compte les règles de localisation. Pour optimiser les restrictions, il est en effet inutile d'appliquer une restriction si le critère est contradictoire avec la règle de localisation. Par exemple, il faudra éviter díaller chercher des vins de producteurs de la région Bordelais à Dijon, du fait que seul les Bourgogne sont à Dijon. De même, il faut optimiser les jointures. Il est donc inutile de joindre deux fragments a priori disjoints de par les critères de localisation, comme illustré figure 46. Toutes ces optimisations sont difficiles†: elles demandent une analyse logique des prédicats de restriction, jointure et localisation, ceci afin de déterminer les contradictions ou les inclusions.


Figure 46†ó Fragments à jointures vides.


Au-delà des règles de localisation, une optimisation sémantique prenant en compte certaines contraintes díintégrité peut être intéressante. Par exemple, si líon est capable de découvrir ou gérer la contrainte cru = "volnay" implique p.region†= "bourgogne", il devient possible díéviter líenvoi díune sous-requête de recherche des Volnay à Bordeaux. De telles optimisation sont très difficiles à réaliser et aujourdíhui aucun système níen est capable.


Algorithme élémentaire


Un algorithme élémentaire peut être élaboré par détachement des sélections (projections et restrictions groupées) pendantes de líarbre obtenu après restructuration algébrique. Chaque sélection détachée est ensuite envoyée aux sites susceptibles de fournir des résultats à la sélection. Les  sélections pendantes sont alors exécutées en parallèle sur  les sites concernés. Les résultats sont ensuite regroupés sur  le site client. Les jointures et projections  finales ainsi que les éventuels calculs díagrégats sont exécutés sur le site client. Les résultats sont finalement délivrés à l'utilisateur. Un tel algorithme est simple à mettre en oeuvre. Malheureusement, il ne minimise guère les volumes de transferts puisque toutes les données ó certes après sélection ó sont rapatriées sur le site initiateur de la requête.


Optimisations possibles


Plusieurs types díoptimisation peuvent être apportés à líalgorithme ébauché ci-dessus. Tout díabord, il est souhaitable de prendre en compte plus finement les règles de localisation, notamment pour détecter les jointures locales. Celles portant sur des relations localisées sur un même site peuvent être détachées simultanément aux sélections et envoyées pour être exécutées localement. Ceci maximise les traitements locaux, mais ne minimise pas forcément la taille des données transférées, la jointure pouvant être de taille supérieure aux relations résultats des sélections quíelle joint.


Une optimisation plus intéressante consiste à mieux choisir le site de transfert. Après détachement des sélections pendantes, la taille des résultats distribués sur les différents sites peut être évaluée. Deux solutions pour ce faire†: (1) développer un modèle de taille de sélection basé sur une approche statistique comme vu pour les systèmes centralisés†; (2) faire effectivement exécuter les sélections et récupérer les tailles des résultats en réponse. La première approche qui peut être compilée est mieux adaptée aux requêtes statiques, la deuxième plus interprétée convient plus aux requêtes dynamiques.  Quoiquíil en soit, la connaissance des tailles des relations intermédiaires à transférer permet de choisir le site de transfert optimal. Pour chacun des sites, on peut déterminer un coût de transfert prenant en compte les types de liaisons†; le site de coût minimum est alors retenu. Le coût peut même intégrer un coût de traitement local. Soulignons quíun transfert final est nécessaire vers le site client pour récupérer le résultat final. 





Au-delà, il est possible díutiliser líopération de semi-jointure pour réduire encore les volumes à transférer. Rappelons quíune semi-jointure notée R1†|><†R2 est une jointure de R1 et R2 suivie díune projection sur les attributs de R1. Donc, la semi-jointure réalise le filtrage de R1 par R2 en sélectionnant tout les tuples de R1 dont la valeur figure dans la colonne de R2 sur laquelle est réalisée la jointure. Dans certains cas la semi-jointure permet de réduire les tailles des relations à transférer. La figure 47 illustre les possibilités de gains en utilisant les semi-jointures. 


Soient R1 et R2 deux relations situées sur des sites différents à joindre sur les attributs dénotés tout deux Aj pour simplifier. La colonne R1.Aj peut être envoyée au site de R2 pour filtrer la relation R2 avant émission. Le gain de líopération est la réduction apportée à R2 diminuée du transfert additionnel opéré, soit de la taille de la colonne R2.Aj. La réduction apportée à R2 est la taille de R2 diminuée de la taille de la semi-jointure de R2 par R1. Díoù la formule de calcul du gain indiquée, les doubles barres désignant la taille díune relation. A noter que comme indiqué figure 47, la semi-jointure symétrique de R1 par la colonne de R2 peut aussi apporter un gain. Bien sûr, une semi-jointure ne sera intéressante à ajouter au plan que si le gain est positif. Introduire les semi-jointures de gain positif permet donc parfois de réduire les tailles avant transfert, ce qui est très intéressant.


Figure 47†ó Introduction de semi-jointures avant jointure.


Algorithmes de SSD-1


Líalgorithme implémenté dans le système SDD1 est un des plus anciens connus qui profite des semi-jointures [Wong77]. La fonction de coût considérée est réduite aux seuls coûts de communication. Líalgorithme est basé sur une exécution initiale des opérations locales pendantes de líarbre algébrique optimisé par des descentes des restrictions et projections. Ensuite, le site de transfert optimal est déterminé par un calcul de coût pour chaque site. Le plan ainsi généré est progressivement amélioré  par introduction de mouvement intermédiaire et de jointures partielles. 


Líoptimisation par semi-jointures consiste à sélectionner les semi-jointures de gains positifs et à ajouter successivement au plan de la semi-jointure la  plus profitable. A chaque ajout, il est nécessaire de recalculer les gains des semi-jointures puisque le plan est changé. Le site de transfert optimal est choisi pour l'assemblage. Avant de lancer les transferts, les semi-jointures inutiles concernant les relations localisées au site d'assemblage sont éliminées. Cet algorithme très intéressant est décrit en détails dans [Bernstein81].


Algorithme de R*


Le système R* [Williams82] développé au centre de recherche díIBM au début des années 80 faisait coopérer plusieurs systèmes R interconnectés. Líoptimiseur [Lohman85] est basé sur une compilation distribuée des questions. Celle-ci génère des plans optimisés stockés par partie dans les catalogues des serveurs. Les décisions intersites sont prises par le site initiateur de la question et les décisions locales par les sites gérant chaque relation. La programmation dynamique est utilisée pour choisir la meilleure stratégie à partir díune fonction de coût du type†:


Fonction de coût = Coût Local + Coût Communication.


Le coût de chaque plan est évalué à partir de statistiques sur les bases et díun modèle de distribution uniforme, comme dans système R [Selinger79].


Un effort díoptimisation des jointures multisites a été accompli. Plusieurs algorithmes sont proposés et líoptimiseur choisit le moins coûteux. Líalgorithme des boucles imbriquées peut être appliqué sur le réseau selon plusieurs variantes. Líune ou les deux relations doivent être envoyées au site de jointure. Lors de la réception de la relation interne, le système peut garder un maximum de données en mémoire, ce qui évite ensuite des accès disques. On obtient ainsi trois algorithmes différents†à évaluer†:


envoi de la relation externe au site de l'interne sans mémorisation†;


envoi de la relation interne au site de l'externe avec mémorisation de líinterne†;


envoi des 2 relations à un 3e site avec mémorisation de la relation interne.


Les méthodes avec semi-jointures sont aussi exploitées à partir de líalgorithme des boucles imbriquées†; pour cela, líalgorithme est modifié afin díenvoyer les valeurs de la colonne de jointure de la relation externe au site de la relation interne afin díeffectuer le transfert de tuples†; les tuples sont alors seulement en cas de jointure effective. Líenvoi de la colonne est possible à chaque tuple ou pour un groupe de tuples afin díéviter un surnombre de messages. 


En résumé, líalgorithme de R* optimise les jointures distribuées par application de différentes variantes de líalgorithme des boucles imbriquées sur le réseau. Il profite au maximum des chemins díaccès locaux pour chaque sous-question locale [Selinger80]. Il utilise aussi des stratégies de type pipeline qui permettent de déclencher une opération avant díavoir obtenu tous les résultats, en profitant ainsi du parallélisme. Le choix du plan de coût minimum est effectué par construction progressive du plan avec un algorithme de programmation dynamique. 


CONCLUSION ET PERSPECTIVES


Dans ce chapitre, nous avons étudié les problèmes clés des systèmes de bases de données réparties. Après avoir rappelé les objectifs, nous avons présenté une architecture de référence, puis étudié les problèmes de conception. Nous avons ensuite abordé la gestion de transactions réparties et montré líintérêt des moniteurs transactionnels qui permettent de mettre en œuvre des protocoles de validation en deux étapes dans des contextes hétérogènes. Le contrôle de concurrence reste un problème critique, généralement résolu par un mécanisme de verrouillage. La réplication a beaucoup progressé ces dernières années, si bien que des systèmes comme Oracle ou Sybase permettent de gérer des copies symétriques, pouvant être mises à jour en parallèle, capable díêtre remise à niveau périodiquement. Líoptimisation de requêtes restent un problème critique qui limite souvent les possibilités de requêtes.


Une nouvelle génération de systèmes répartis devraient voir le jour dans les prochaines années. Les deux points clés à résoudre sont un meilleur support de líhétérogénéité et une prise en compte de líapproche objet. Ainsi, on peut penser fédérer autour de médiateurs orientés objets des sources de données variées, fichiers, relationnelles, objets, etc. Líaccès à Internet et aux documents gérés sous forme díhypertextes distribués (World Wide Web ó W3) est aussi à considérer. Les travaux menés dans le cadre du projet Esprit IRO-DB [Gardarin94] vise à développer un exemple de système de la génération future.
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