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前言

美国有一句著名的谚语：如果上帝关闭了一扇门，他会为你打开一扇窗。美国还有一个有名的关于Oracle的笑话：上帝和埃里森的区别就是，上帝不认为自己是埃里森。

无论上帝怎么想，埃里森肯定认为自己是上帝，至少，是数据库界的上帝。这位数据库界的上帝所开创的著名的Oracle数据库软件是闭源的，对于想研究Oracle的DBA来说，相当于关上了一扇门。但同时Oracle中提供大量的DUMP命令，这又相当于为DBA打开了一扇窗。但现在，这扇窗正在慢慢关闭。

很早之前，有很多从Oracle公司流向外界的“内部资料”，对这些内部资料的研究甚至成为学习Oracle的一个专门分支：Oracle Internal。当时很多DBA都会在简历中加上一行：“精通Oracle Internal”。当然，笔者也不例外。但是，近五六年来，不知是因为Oracle公司加强控制，还是因为众DBA研究热情下降，或者二者兼而有之，市面上所见的“内部资料”越来越少，特别是近两三年，基本已经绝迹。

从笔者来看，造成这种情况是“二者兼而有之”。“Oracle有意控制”论并非空穴来风，伴随着Oracle数据库应用得越来越广泛，第三方维护市场的发展也是如火如荼。如果有了疑难问题只能找Oracle原厂的售后团队解决，那么第三方维护公司将很难与Oracle竞争，这是控制这块市场的最好方法。实现这一目标的捷径，当然就是控制非原厂DBA对Oracle数据库的了解程度。但是另一方面，Oracle对Oracle技术社区的支持还是有些力度的。所以个人感觉是二者兼而有之，但愿我是“以小人之心，度君子之腹”。无论Oracle是否有意控制，现在Internal爱好者越来越少已是不争的事实，这与Oracle的闭源策略有很大关系。

笔者早年也是“Oracle Internal”研究的爱好者，个人认为，对Internal的研究分为以下3个阶段：

[image: ]
 好奇。

[image: ]
 学以致用。

[image: ]
 麻木。

好奇之心，人皆有之。对IT技术有兴趣的DBA，在接触Oracle不久后，总会对Oracle内部算法产生强烈的好奇心：它是如何计算HASH值的？它是如何搜索HASH链表的？检查点到底完成了什么操作？如果你有这种好奇心，并且有强烈的探索欲望，恭喜你，你将有望成为高级DBA。跟着你的好奇心去探索吧，在网上查找资料，再加上自己动手做测试，很快你就会对各种Internal有朦胧的了解。当出现一些等待事件、一些性能问题或故障时，你就可以从你所了解的原理出发，去分析问题了。这就是第二阶段—“学以致用”，到这一步，“高级DBA”这个头衔就在向你招手了。

但是很快，你会发现，看不到Oracle的源代码，仅从各种DUMP结果中分析算法，无异于“隔靴搔痒”，有个最恰当的成语描述这种情况：雾里看花。你会发现，我们雾中看出来的“花”，在解决实际问题时，作用极为有限。一些疑难问题，还是无法理清头绪。这样的事情经历多了，就进入了“麻木”阶段。自然也会得出结论，对Internal的研究，现实意义有限，主要是满足好奇心。然后，有可能还会语重心长地告诫初学者，Internal意义不大，浅尝辄止即可，不必浪费太多精力。当这样的情况越来越多后，人们的“研究”欲望自然会越来越低。所以，现在基本上已经很少有人再去研究Internal了。

反观开源领域，虽然源代码的改动并不是“想改你就改”那么简单，因为有各种各样的管理委员会控制，如果不能成为委员，改一个Bug都难，但由于可以看到源代码，只要下工夫钻研代码，想做到“明明白白我的心”并不难。这样一来，在遇到一些奇怪问题时，进行诊断、分析将更有依据。这其实是开源数据库在国内流行的主要原因之一。国内的Committer并不多，就算能读懂源码也不能修改，在这种情况下，开源除了“便宜”、成本低之外，还有什么优势呢？优势就是“用得明白”、“用得清楚”。闭源的Oracle虽然Bug更少、更稳定，但出了奇怪的问题后就很难解决。开源则不一样了。一边是Oracle的“雾里看花”，你看不到隐藏在暗处的原理；一边是开源领域的“明明白白我的心”，众多技术人员当然选择“弃暗投明”了。

而且近些年，由于前面说的两点原因，Oracle这场雾更浓了，已经变成“雾霾”了。以前著名的内部资料DSI也止步于Oracle 9i，鲜见Oracle 10g版本的，更别说Oracle 11g的了。外界DBA由于缺乏对原理的了解，很多基本操作都要依赖原厂工程师。比如Exadata，如果没有原厂工程师协助，连安装都很难完成，更别谈运维了。Oracle的大门从来就没有敞开过，现在，连“窗”也在逐渐关闭。

变革正在到来。在“门”、“窗”都没有的大环境下，或许可以选择把墙给凿了。凿穿墙壁，一样能看到Internal。不过，工欲善其事，必先利其器。如果没有适当的工具，想要打开Oracle这样庞然大物般的软件无疑是以卵击石。幸运的是，现在凿墙利器已经有了，那就是“动态性能跟踪”语言，比如，Linux下的System Tap，Solaris下的DTrace，等等。经过笔者试用比较，Solaris下的DTrace更适合用来研究Oracle原理。虽然我们只能在Solaris平台使用，但Oracle的原理在所有OS下是一样的（除了在Windows下略有不同）。在Solaris下研究出的原理，一样可以用于其他平台，可方便大家进行性能调优、故障诊断。笔者书中大多数Oracle内部原理的结论，都是使用DTrace加MDB分析而得出的。

但由于笔者精力有限，而且部分结论还要对Oracle的核心代码反汇编才能得出，这将耗费更多精力，因此难免个别结论分析有误，如果各位读者朋友在阅读时发现有误之处，敬请告知，笔者不胜感谢。笔者的BLOG地址为：www.mythdata.com，有问题大家可以到该博客留言探讨。

DTrace跟踪，再加上调试工具MDB，笔者称为DBA中新的领域：“调试Oracle”。调试技术的引入，加上我们对Oracle的理解，可以让我们把Oracle原理看得更加清晰，可以达到与阅读开源代码同样的效果。这如同吹散“雾霾”的北风，让我们不再“雾里看花”。对原理把握得更加清晰，也使得调优、故障诊断更加精准。“Change”，是这两年最流行的词汇。“我们一直身处变革之中而不自知”。变革正在悄然进入DBA领域，传统的Oracle运维日渐式微，这已然是不争事实。众多处于“麻木”阶段的DBA纷纷转行。“调试Oracle”领域的出现，将是一条新的发展之路。希望本书能给大家提供一种新的思路。


第1章　存储结构

存储结构，其实就是表空间、数据文件中的空间组织和使用形式，也许有人会认为存储结构不过是基础知识，相对简单，其实这里面隐藏了很多Oracle的秘密，如果不注意挖掘，将无法把Oracle提供的性能特性完全发挥出来，为我们所用。本章将会抽丝剥茧地为大家全面介绍表空间、数据文件的知识点，除此以外，在本章的最后，还会提供一个精彩的实际案例，帮助大家进一步理解相关知识点，但希望大家不要急着直接学习案例，这样没有太大意义。那么，下面就让我们来扮演一次福尔摩斯，亲手揭开存储结构的谜团吧！


1.1　区：表空间中的基本单位

区，Extent，逻辑上连续的空间。它是表空间中空间分配的基本单位。如果在某表空间中创建一个表，哪怕只插入一行，这个表至少也会占一个区。

具体来讲，在Oracle 10g中，如果创建一个新表，初始至少为这个表分配一个区。而在Oracle 11.2.0.3以上版本中，创建新表时默认一个区都不会分配，也就是说，这个表此时不占存储空间。只有在向表中插入第一行数据时，才会默认为表分配第一个区。

无论是Oracle 10g还是Oracle 11GR2，如果表原有区中的空间用完了，Oracle就会默认为表一次分配一个区的空间。

可以通过DBA_EXTENTS数据字典视图查看表所属区。假设有一个表Table1，想要查询它所在的区，可通过如下方式：




select extent_id, file_id, block_id, blocks from dba_extents where
segment_name='TABLE1' order by extent_id;




上面语句中，每个列的意义都很简单，这里不再介绍，如有问题，可以查看Oracle联机文档Oracle Database Reference中的视图介绍。

说了这么多，大家会不会有一个疑问：既然区这么重要，是空间分配的基本单位，那么，区的大小是如何定义的呢？

Oracle专门设定了两种类型的表空间：统一区大小表空间和系统管理区大小表空间。区的大小就是由这两种表空间决定的。下面，先从统一区大小讲起。


1.1.1　统一区大小表空间和区的使用规则

统一区大小的表空间理解起来很简单，顾名思义，就是创建表空间时，设定区大小为一个统一的值。如下命令创建一个区大小为1MB的表空间：




create tablespace tbs_ts1 datafile '/u01/Disk1/tbs_ts1_01.dbf' size 50m uniform size 1m;




tbs_ts1表空间包含一个50MB的数据文件，区大小为1MB。在此表空间中创建一个测试表：table1，观察一下区大小。




SQL> create table table1(id int,name varchar2(20)) tablespace tbs_ts1;
Table created.
SQL> insert into table1values(1,'VAGE');
1 row created.
SQL> commit;
Commit complete.
SQL> select extent_id, file_id, block_id, blocks from dba_extents where
segment_name='TABLE1' order by extent_id;
EXTENT_ID    FILE_ID   BLOCK_ID     BLOCKS
--------------------- --------------------------
0            4         128          128




可以看到，table1表目前只包含一个区，它从4号文件的第128号块开始，大小为128个块。笔者这里的块大小为8KB，128个块，正好就是1MB。

从上面的结果可以看到，表table1从4号文件的128号块开始占用空间。从128～257号块是table1的第一个区，那么，0～127号块又是干什么用的呢？

事实上，每个文件的前128个块，都是文件头，被Oracle留用了。在Oracle 10g中是0至8号块被Oracle留用。而从Oracle 11GR2开始，一下就留用128个块，真是大手笔，不是吗？

这一部分文件头又分两部分，其中0号、1号块是真正的文件头，2～127号块是位图块。而在Oracle10g中，2～8号块则是位图块。

这个位图块又是干什么用的呢？

很容易理解，是用来记录表空间中区的分配情况的。位图块中的每一个二进制位对应一个区是否被分配给某个表、索引等对象。如果第一个二进制位为0说明表空间中第一个区未分配，如果为1说明已分配；第二个二进制位对应第二个区，以此类推，如图1-1所示。
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图1-1　位图块示意图

在图1-1中，上面的二进制位就是位图块中的数据，下面表格表示区，其中灰色区是已分配区，白色区是未分配区。第1个区对应的二进制位是1，代表此区已分配，第2个区对应的二进制位是0，表示此区未分配，等等。

位图块又分两部分，其中第一个位图块又被当作位图段头，可以在DUMP文件中找到Oracle对此块类型的说明：Bitmapped File Space Header。从第二个位图块也就是3号块开始，就是真正的位图数据了，DUMP文件中这些块的类型说明为：Bitmapped File Space Bitmap。

关于位图块的DUMP格式描述，大家可以在网上找一下，此处不赘述。下面讨论一个网上较少讨论的话题：当要分配区时，Oracle如何在位图块中搜索可用区。

大家可以考虑一个问题，如果块大小为8KB，0号、1号块是文件头，2号块是位图头，在Oracle 10g中，3～8号块是位图数据块，共6个位图块，大小是48K字节，每个字节8个二进制位，一共393216个二进制位。每个二进制位对应一个区，一共就393216个区。如果是Oracle 11GR2，这个数字又要多出好多倍。那么，如果某个表要在数据文件中分配一个新区，Oracle如何在这30多万个二进制位中，确定哪个二进制位对应的区可以分配给表呢？

Oracle用的方法其实很简单，在位图块中，找一个标记位，如果0~2号区被占用了，标记位的值为3；如果3~4号区又被占用了，标记位增加为5。假设此时2号区被释放了，标记位变为2。

如果需要分配新的区，从这个标记位处开始查找即可。假设目前标记位值为5，有进程需要4个未分配区，Oracle就从5号区开始向下查找。

需要注意的是，如果开启了闪回Drop，而且Drop了表，那么，区并不会被释放，因此标记位不会下降。因为Drop只是改名，而并不会真正删除表。


1.1.2　系统管理区大小

刚才介绍了统一区大小，并且测试了区的分配规则。在系统管理区中，区的分配规则是一样的，但是，区大小的设定不再由人为决定，Oracle会根据表大小自动设置。

Oracle如何设定区大小呢？只需要创建一个表空间，并进行很简单的测试，就能搞明白这点。命令如下所示：




create tablespace tbs_ts2 datafile '/u01/Disk1/tbs_ts2_01.dbf' size 50m reuse;




上面的命令创建了一个tbs_ts2表空间，至于区大小的管理方式，这里没有指定，这样Oracle默认创建的，就会是系统管理区的大小。

现在在tbs_ts2中创建表，并观察它的区大小。




SQL> create table table_lhb1(id int,name varchar2(20)) tablespace tbs_ts2;
Table created.
SQL> select extent_id, file_id, block_id, blocks from dba_extents where segment_
name='TABLE_LHB1' order by extent_id;
 EXTENT_ID    FILE_ID   BLOCK_ID     BLOCKS
---------- ---------- ---------- ----------
         0          5        128          8




可以看到TABLE_LHB1目前有一个区，大小只有8个块，也就是64KB。插入一些数据，将表撑大点再观察。




SQL> insert into table_lhb1 select rownum,'aaa' from dba_objects;
12650 rows created.
SQL> select extent_id, file_id, block_id, blocks from dba_extents where segment_
name='TABLE_LHB1' order by extent_id;
 EXTENT_ID    FILE_ID   BLOCK_ID     BLOCKS
---------- ---------- ---------- ----------
         0          5        128          8
         1          5        136          8
         2          5        144          8
         3          5        152          8




上面向表中插入了12650行，表目前涉及4个区，每个区都是8个块64KB。提交后继续插入，命令如下：




SQL> insert into table_lhb1 select * from table_lhb1;
12650 rows created.
SQL> insert into table_lhb1 select * from table_lhb1;
25300 rows created.
SQL> insert into table_lhb1 select * from table_lhb1;
50600 rows created.
SQL> insert into table_lhb1 select * from table_lhb1;
101200 rows created.
SQL> commit;
Commit complete.
SQL> select extent_id, file_id, block_id, blocks from dba_extents where segment_
name='TABLE_LHB1' order by extent_id;
 EXTENT_ID    FILE_ID   BLOCK_ID     BLOCKS
---------- ---------- ---------- ----------
         0          5        128          8
         1          5        136          8
         2          5        144          8
         3          5        152          8
         4          5        160          8
         5          5        168          8
         6          5        176          8
         7          5        184          8
         8          5        192          8
         9          5        200          8
        10          5        208          8
        11          5        216          8
        12          5        224          8
        13          5        232          8
        14          5        240          8
        15          5        248          8
        16          5        256        128
        17          5        384        128
18 rows selected.




多次插入后，表已经占了很多空间，我们来看一下现在区的使用情况。0～15号区，大小为8个块64KB，从第16号区开始，区大小变为了128个块1MB大小。也就是说，表的大小小于1MB时，表的每个区都是64KB，当表的大小超过1MB，再分配新区时，区的大小将是1MB。读者可以继续测试，当表进一步变大，区大小将会变成8MB，表继续扩大，更大的区也有，这里就不测了。

可见，在系统管理区大小表空间中，区的大小随表的增大而增大。

到这里，我们已经发现了系统管理区大小的秘密。很简单吧？有时候探索Oracle也不是件复杂的事情，只要多动手就行了。我在做培训的时候，也常跟学员讲：探索的过程，就是熟悉Oracle的过程。你探索出的结果不一定很有用，但探索的过程，会加深对Oracle的熟悉程度，这才是研究、探索Oracle的真正目的。研究Oracle，很多时候结果不是目的，过程更有意义。

我们已经了解了统一区大小和系统管理区大小的不同，那么，什么时候使用统一区大小，什么时候使用系统管理区大小呢？

从空间的利用率上讲，小区节省空间，大区可能会浪费空间。比如，当区大小是10MB时，为一个表分配了一个10MB的区，哪怕它只使用了这10MB中的1个字节，这10MB空间也完全属于这个表了，其他表无法再使用这部分空间。从这个角度上讲，小区的空间利用率无疑是高的。

但从性能角度上讲，对于随机访问，大区、小区没有影响。但对于全表扫描这样的操作，大区又是更合适的。因为连续空间更多，可以减少磁头在区间的定位。

在系统管理区大小的方式下，当表比较小时，区也比较小，当表大时，区也随之变大，这种方式无疑可以在空间的利用率、全扫描的性能之间找到一种平衡。因此建议大多数情况下，都可以采用系统管理区大小的方式。除非有某个表，已明确地知道它会很大，为了保证全扫描的性能，直接建一个统一区大小，并且区比较大的表空间，以便将表存放其中。

如果使用统一区大小，几百KB甚至1MB的区，都有点小。其实可以参考系统管理型的表空间，当段的大小超过64MB时，区大小为8MB。在使用统一区大小时，也可以将所有区都固定为8MB。

我见到过很多数据库都使用统一区大小，而且其大小为1MB。原因是在大部分的操作系统中，一次I/O操作的最大的读、写数据量是1MB。即使使用8MB的区，一个区也必须分8次进行I/O操作，超过1MB的区大小，并不能减少I/O操作的次数。

但是，我们要考虑一点，8MB的区连续的空间更多。读取8MB内的第1MB和第2MB数据虽然必须要分两次I/O操作，但这两次I/O操作很可能是连续I/O，因为第1MB和第2MB数据有可能是相连的。如果区大小仅为1MB，虽然读取表的第1区和第2区也是两次I/O操作，但这两次I/O操作很可能不相连，是随机I/O操作。连续I/O操作的性能当然比随机I/O操作的要高。

因此，出于全表扫描性能的考虑，即使使用统一区大小，大点的区（如8MB大小）是很合适的选择。

还有一个问题，不知道大家有没考虑到。这个问题涉及统一区大小表空间的位图块。每个二进制位对应一个区的使用情况，这是没问题的，但系统管理区大小呢？就比如刚才创建的TABLE_LHB1表，前16个区大小为64KB，之后的区大小为1MB。区的大小不同，如何用二进制位来反映区的使用情况呢？

Oracle的处理方法是这样的，以64KB（也就是8个块）为准，每个二进制位对应64KB。1MB的区，对应16个二进制位。每分配一个1MB的区，Oracle将对应的16个二进制位（也就是两个字节）设置为1。释放一个区也同样，将16个二进制位设置为0。这样就解决了区大小不统一的问题，Oracle的解决方法还是很巧妙的！


1.1.3　碎片：少到可以忽略的问题

最后，来想这样一个问题：在表空间级别有碎片吗？

答案是：有，但也要看情况。在统一区大小表空间中，因为区的大小一致，不会出现碎片问题。但在系统管理区中，由于区的大小不一致，仍会存在碎片。比如说，有很多个64KB的区，互相不连续，分布在数据文件的各个角落。当需要1MB、8MB大小的区时，这些不连续的64KB区无法被重用，这就是典型的碎片了。但是，这种情况很少出现。因为区不会被频繁地分配、释放。一个表创建之后，很少会去对它进行Drop、Truncate操作。

没有频繁的分配、释放操作，碎片也就很少出现了。所以，在表空间层，碎片已经是一个可以忽略的问题了。当然，在表层、索引层，还有可能存在碎片。


1.2　段中块的使用

在讲解本节主题前，我们先来理清一个概念，什么是段。在Oracle中，表和段是两个截然不同的概念。表从逻辑上说明表的形式，比如表有几列，每列的类型、长度，这些信息都属于表。而段只代表存储空间，比如，上节中提到的区，就是属于段。一个段中至少要包含一个区。

Oracle中，每个对象都有一个ID值，表有表的ID，段有段的ID。在DBA_OBJECTS数据字典视图中，object_id列是表ID，data_object_id列是段ID，下面查看了某个表的表ID和段ID：




SQL> create table lhb.table_lhb2 (id int,name varchar2(20)) tablespace tbs_ts2;
Table created.
SQL> select object_id,data_object_id from dba_objects where owner='LHB' and
 object_name='TABLE_LHB2';
 OBJECT_ID DATA_OBJECT_ID
---------- --------------
 13039     13039




从上面信息可知，这里创建了一个表TABLE_LHB2，初始情况下，它的表ID和段ID是一样的，都是13039。

表ID一旦创建，就不会再改变。但段ID是会变化的，比如，当Truncate表时，Oracle会将表原来的段删除，再为表新建一个段。也就是将表原来的存储空间释放，再重新分配新的区。这个过程完毕后，表就换了一个段，所以，表ID不变，但段ID却变了。如下所示：




SQL> insert into lhb.table_lhb2 values(1,'abc');
1 row created.
SQL> commit;
Commit complete.
SQL> truncate table lhb.table_lhb2;
Table truncated.
SQL> select object_id,data_object_id from dba_objects where owner='LHB' and
object_name='TABLE_LHB2';
 OBJECT_ID DATA_OBJECT_ID
---------- --------------
 13039     13040




可以看到，在Truncate表后，OBJECT_ID不变，DATA_OBJECT_ID变了。基本上，每Truncate一次，段ID都会加1。

注意，上面的测试是在Oracle 11GR2中做的，如果是在Oracle 10g中，创建表后不需要插入一行，直接Truncate，就可以观察到段ID的变化。


1.2.1　块中空间的使用

一个块的大小最常见是8KB。对于这8KB空间的使用，网上已经有很多描述，这里简单说一下。块中信息分两部分：管理信息和用户数据，其中，管理信息包括块头的SCN、ITL槽等。

块的结构相信很多人也研究过，下面讨论一个常见问题：如果删除了一行，再回滚，行的位置会变吗？

测试如下：




SQL> select dbms_rowid.ROWID_RELATIVE_FNO(rowid) fno,dbms_rowid.rowid_block_
number(rowid) block_id,dbms_rowid.ROWID_ROW_NUMBER(rowid) row_id,id from lhb.
table_lhb2;
       FNO   BLOCK_ID     ROW_ID         ID
---------- ---------- ---------- ----------
         5        517          0          1
         5        517          12<---
（删除此行再回滚）
         5        517          23
         5        517          34




这里使用了一个包，dbms_rowid，它的作用是从ROWID中将对象ID、文件号、块号、行号分解出来。或者把对象ID、文件号、块号、行号合并成ROWID，具体使用方法这里不再列出，可以参考Oracle官方文档PL/SQL Reference，其中有详细的说明。这里，使用它的第一种功能，从ROWID中解析出块号、行号等信息。如果向lhb.table_lhb2表中依次插入ID为1、2、3、4的4行数据，观察ROW_ID列，可以看到，这4行的行编号分别是0、1、2、3。

下面将ID为2的行（行编号是1）删除，再回滚，然后再次查看。




SQL> delete lhb.table_lhb2 where id=2;
1 row deleted.
SQL> rollback;
Rollback complete.
SQL> select dbms_rowid.ROWID_RELATIVE_FNO(rowid) fno,dbms_rowid.rowid_block_
number(rowid) block_id,dbms_rowid.ROWID_ROW_NUMBER(rowid) row_id,id from lhb.
table_lhb2;
       FNO   BLOCK_ID     ROW_ID         ID
---------- ---------- ---------- ----------
         5        517          0          1
         5        517          12<---（回滚后行号不变）
         5        517          23
         5        517          34




结果不变，ID为2的行，还是在行号为1的位置。

道理很简单，删除某行，其实只是在行上加个删除标志，声明此行所占的空间可以被覆盖。在没有提交时，事务加在行上的锁并没有释放，此行虽然已经打上了删除标志，但空间仍不会被其他行覆盖。而删除行的回滚，其实就是将被删除的行重新插入一次。但回滚时的插入和普通插入一行还是有一定区别的。因为被删除行的空间不会被覆盖，所以回滚时的插入，不需进行寻找空间的操作，而是行原来在哪儿，就还插入到那里。这也就是它和普通插入的区别。

因此，删除的回滚，不会改变行原来的位置。

但如果删除后提交再插入呢？行的位置肯定就会发生变化了。


1.2.2　典型问题：堆表是有序的吗

曾经有位开发人员跟我聊到，他曾做过测试，插入几万行，删掉，再插入，发现原来Oracle中堆表是按插入顺序安排行的位置的，而且这个测试他做了好多遍，都是这个结果。现在他们有个应用，显示数据时，要求先插入的行在前，后插入的行在后，其实Oracle已经帮他们实现了这个功能。

事实上，堆表是无序的，堆表的特点就是无序、插入快速。

Oracle在插入行时是如何在数据块内查找可用空间的呢？这有点类似于上节中提到的区的分配过程。Oracle会在数据块中设立一个标记位，记录空间使用到哪儿了。

块中用户数据所占空间是从下往上分配的。假设，在8192字节的块中插入了5行，每行100字节，也就是说，空间已经使用到了（8192-500）7692字节处，那么，标记位的值就是7692。

如果删除了其中一行并提交，标记位的值不会变，还是7692。再重新插入被删除行，或插入新行，将会从7692处向上查找可用空间，删除行释放出的空间不会被使用。

当标记位的值越来越小，向上到达管理性信息的边界时，标记位会再变为8192。

我们可以测试一下。




SQL> delete lhb.table_lhb2 where id=2;
1 row deleted.
SQL>commit;
Commit complete.
SQL> insert into lhb.table_lhb2 values (2,'ABC');
1 row created.
SQL> commit;
Commit complete.
SQL> select dbms_rowid.ROWID_RELATIVE_FNO(rowid) fno,dbms_rowid.rowid_block_
number(rowid) block_id,dbms_rowid.ROWID_ROW_NUMBER(rowid) row_id,id from lhb.
table_lhb2;
       FNO   BLOCK_ID     ROW_ID         ID
---------- ---------- ---------- ----------
         5        517          0          1
         5        517          2          3
         5        517          3          4
         5        517          4          2<------删除提交后再插入，
                                                被分配到了新的位置




在上面的测试中，先删除ID为2的行，提交后接着又插入ID为2的行。不过，新插入的行并没有使用刚刚删除行的空间。

如果只测试到这一步，很容易得出结论，行的位置就是插入顺序。但别忘了，我们只在一个块内进行了观察，查找了可用空间。在众多的块中，Oracle是如何选择要向哪个块中插入的呢？情况会不会有变化呢？我们还不知道。

所以，现在还不能完全回答“堆表是有序的吗”这个问题，继续向下看，据说ASSM对插入的影响是巨大的，那接下来看看ASSM。


1.2.3　ASSM与L3、L2、L1块的意义

ASSM的目的是大并发插入，这应该是DBA要掌握的基本知识。在输入输出能力满足的情况下，使用ASSM就能有大并发插入吗？这可不一定。工具再好，还要看我们如何使用工具。

在了解ASSM的使用注意事项之前，先来分析一下ASSM。为什么Oracle对外宣称ASSM可以支撑大并发插入应用呢？

ASSM的整体结构是3层位图块+数据块，即共4层的树状结构。

第一层位图块称为L3块，一个L3块中可以存放多个L2块的地址，一个L2块中可以存放多个L1块地址，一个L1块中可以存放多个数据块地址，如图1-2所示。
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图1-2　ASSM的整体结构

第一个L3块一般是段头。如果段头中存放了太多L2块的信息，空间不足，Oracle会再分配第二个L3块。当然，段头中会有第二个L3块的地址。如果第二个L3块空间也用完了，会再分配第三个。第二个L3块中会存放第三个L3块的地址。通常情况下，一个L3块就够了。有两个L3块就已经是非常罕有的情况了，基本上不会出现需要3个L3块的情况。

Oracle是如何使用4层树状结构（3层位图块+数据块）来确定向哪个块中插入的呢？

第一步，查找数据字典（就是dba_segments数据字典视图的基表），确定段头位置。

第二步，在段头中找到第一个L2块位置信息。

第三步，到L2块中根据执行插入操作进程的PID号，做HASH运算，得到一个随机数N，在L2中，找到第N个L1块的位置信息。

第四步，到第三步中确定的L1块中，再根据执行插入操作进程的PID号，做HASH运算，得到一个随机数M，在L1中找到第M号数据块。

第五步，向第M号数据块中插入。

L3块中虽然可以有多个L2块，但插入操作不会选择多个L2块，每次只会选择同一个L2块。直到这个L2块下面的所有数据块都被插满了，才会选择下一个L2块。

在L2中选择某个L1的时候，就是随机的了。不同Session，只要有可能，就会被分配到不同的L1中。在L1中找数据块时也是一样。

现在我们可以回答这个问题了：Oracle为什么宣称ASSM可以支持大并发插入。

假设一个L2中有100个L1，每个L1中有64个数据块，可以算一下，100×64，如果Oracle的随机算法真的够随机，如果有6400个进程一起执行插入操作，Oracle会随机地将它们分配到6400个数据块中。

Oracle的随机算法一向都是值得信赖的。

所以，在Oracle的所有资料中，都宣称ASSM可以支撑大并发插入。

但实际情况往往不像想象中的这么简单。


1.2.4　值得注意的案例：ASSM真的能提高插入并发量吗

这个案例很有代表性，如果不深入到细节中，很容易在中途得出错误的结论。下面详细描述思考过程，希望能给大家带来些启发。

曾经遇到过这样的应用，要求对用户的登录、退出行为做记录。此部分的逻辑很简单，用户每登录一次应用，向数据库中一个日志表中插入一行，退出应用的时候再向日志表中插入一行。

此日志表是个日分区表，每天一个分区。每天大约会插入千万行，除了插入并发很高以外，就没有其他的大并发操作。另外，每天晚上会将当天的数据推送到数据仓库，在数据仓库中再进行分析、对比。

项目上线后，有些用户反映登录变慢了。而且，只有上午八九点钟左右的时候慢，过了这一段时间就没有用户反映有问题。经过对比AWR，发现变慢是不定时的，从8点开始，到9点左右为止，在半小时一次的报告中，偶尔会有那么一两份AWR会显示Buffer Busy Waits比较高，然后就正常了。

看到这个情况，很容易让人认为是某个时间段有很多人一起在访问同一张表，其他时间又不一起访问了。究竟是不是这么回事呢？

先来确定一下等待是针对哪个对象。通过V$SEGMENT_STATISTICS，查找STATISTIC_NAME列为buffer busy waits的，或者，查看V$ACTIVE_SESSION_HISTORY中的历史等待事件，根据P1、P2列的值，就可以定位争用是针对哪个对象的。

根据文件号、块号查找的结果来看，绝大多数的Buffer Busy Waits都出现在日志表上。

日志表每天分区的数据量最高接近千万行，就按每天1000万行算，除以3600×24，平均每秒116个并发插入。当然，还要考虑高低峰的问题，晚上应用基本上没什么人用的，这几百万行大部分都是白天插入的。所以，再乘个2，每秒232的插入量，这是最高的了。也并不是很多，这点量和Oracle宣称的ASSM支持的高并发插入相比，应该不会有Buffer Busy Waits。

但无论如何，Buffer Busy Waits是产生了，有可能以主机的硬件来论，现在已经是并发插入量的极限了。但奇怪的是，这种情况每天只会在刚上班后不久（8～9点）出现，其他时段正常。

难道是刚上班时向日志表的插入量高？

但统计的结果显示，白天有好几个时段，日志表的插入量都很大，并不是早上上班时段特别大，有时下午还会比上午插入的稍多些，但没有发现下午日志表上有Buffer Busy Waits，下午也从来没人反映过慢，而且整库的压力上下午基本差不多。

如果全天都有Buffer Busy Waits，我想我也会放弃进一步调查。但有时下午的插入量多，反而没有等待。那说明ASSM是足以支撑这个量级的并发插入的。想解决问题的话，第一步是定位问题，这我们都知道。可如何定位这个问题呢？

遇到这样的疑难杂症，一般的方法是在测试环境中详细地分析相关操作，甚至可以使用DTrace加MDB/GDB这种底层分析工具。总之，只有清楚地了解底层操作，才能分析出问题在哪儿。

如何发现现在遇到的这个问题出在哪儿呢？

很简单，还是从最基本的测试做起。先建一个表，验证一下Oracle插入时，是否会随机地选择块。如下所示：




SQL> drop tablespace tbs_ts1 INCLUDING CONTENTS;
Tablespace dropped.
SQL> create tablespace tbs_ts1 datafile '/u01/Disk1/tbs_ts1_01.dbf' size 50m reuse
uniform size 1m;
Tablespace created.
SQL> create table table1(id int,name varchar2(20)) tablespace tbs_ts1;
Table created.




由于线上环境表空间区大小是1MB，因此在测试环境，我也创建了个区大小为1MB的表空间。

在Oracle 10g以后，Oracle默认的表空间类型就是ASSM了，所以，不需要专门指定了。

接着，在tbs_ts1表空间中创建一个测试表TABLE1，下面来看看它的区占用情况。




SQL> select extent_id, file_id, block_id, blocks from dba_extents where 
owner='LHB' and segment_name='TABLE1' order by extent_id;
 EXTENT_ID    FILE_ID   BLOCK_ID     BLOCKS
---------- ---------- ---------- ----------
         0          4        128        128




可以看到，TABLE1在4号文件中，第一个区开始自128号块处。可以DUMP一下128号块看看，它是一个L1块。129号块也是一个L1块，130号块是L2块，131号块是段头，也是L3块。

128号和129号块中，各自有64个数据块信息。这一点，可以通过DUMP来确认。

下面，插入一行，试试看这一行将被插入哪个块中。




SQL> insert into table1 values(1,'AAAAAA');
1 row created.
SQL> commit;
Commit complete.
SQL> select dbms_rowid.ROWID_RELATIVE_FNO(rowid) fno,dbms_rowid.rowid_block_
number(rowid) block_id,dbms_rowid.ROWID_ROW_NUMBER(rowid) row_id,id from lhb.table1;
       FNO   BLOCK_ID     ROW_ID         ID
---------- ---------- ---------- ----------
         4        155          0          1




在插入这一行并提交后，可以用之前介绍过的语句，查看这一行的位置。可以看到，它被插入在了4号文件155号块中。换个会话再插入一行试试。




SQL> insert into table1 values(2,'BBBBBB');
1 row created.
SQL> commit;
Commit complete.
SQL> select dbms_rowid.ROWID_RELATIVE_FNO(rowid) fno,dbms_rowid.rowid_block_
number(rowid) block_id,dbms_rowid.ROWID_ROW_NUMBER(rowid) row_id,id from lhb.table1;
       FNO   BLOCK_ID     ROW_ID         ID
---------- ---------- ---------- ----------
         4        155          0          1
         4        156          0          2




在另一个会话中，插入了ID为2的行，它被插入在了156号块中。

不同的会话，Oracle会将行插入到不同块中。Oracle是根据PID计算出的随机数，随机地将行插入在不同的块中。只要PID不一样，行就会被插入在不同的块中。在PID一样的情况下，行会被插入在同一块中。

比如，在第一个会话中再插入一个ID为3的行。




SQL> insert into table1 values(3,'AAAAAA');
1 row created.
SQL> commit;
Commit complete.
SQL> select dbms_rowid.ROWID_RELATIVE_FNO(rowid) fno,dbms_rowid.rowid_block_
number(rowid) block_id,dbms_rowid.ROWID_ROW_NUMBER(rowid) row_id,id from lhb.table1;
       FNO   BLOCK_ID     ROW_ID         ID
---------- ---------- ---------- ----------
         4        155          0          1
         4        155          1          3
         4        156          0          2




ID为3的行也被插入到155号块中。因为它和ID为1的行是在同一会话中插入的，会话对应进程的PID相同，两行就被插入了同一个块中。

另外，我们可以发现，后插入的ID为3的行，在显示时被排在先插入的ID为2的行前了。这说明堆表中行的排列也并非是插入顺序。

现在我们终于可以对前面提出的“堆表是有序的吗”问题给出一个明确的回复了。那就是：完全无序。因为插入时有个根据PID计算随机数的过程，这就会导致行被插入哪个块是随机的。因此，堆表是无序的。

继续观察行被插入的位置。但如果我们老是通过sqlplus lhb/a建立一个会话，在会话中插入，这样太麻烦了，还是写个脚本吧。




$ cat assm_test.sh
sqlplus lhb/a <<EOF
insert into lhb.table1 values($1,'aaabbbcccd');
commit;
exec dbms_lock.sleep(10000);
EOF




关于Shell脚本的编写，这里不再解释。下面只说一点，为什么最后要加如下语句：




exec dbms_lock.sleep(10000);




如果没有这个暂停操作，会话将立即结束。在Oracle中，如果前一个会话结束，下一个会话马上建立，则下一个会话将会有和前一个会话相同的Session ID和PID（注意，PID不是SPID，PID是Oracle对进程的编号）。如果两个会话的PID相同，行将被插入在同一块中。所以，这里专门加个“暂停”操作，让会话停10000秒后再退出。这样，再新建一个会话，它将有一个新的PID。

按如下方法，将上述脚本执行10次：




./assm_test.sh 4&
./assm_test.sh 5&
…




加一个&，表示放在后台执行，要不然要等10000秒才能结束。

查看一下这些行都被插到哪儿了。




SQL> select dbms_rowid.ROWID_RELATIVE_FNO(rowid) fno,dbms_rowid.rowid_block_number
(rowid) block_id,dbms_rowid.ROWID_ROW_NUMBER(rowid) row_id,id from lhb.table1;
       FNO   BLOCK_ID     ROW_ID         ID
---------- ---------- ---------- ----------
         4        155          0          1
         4        155          1          3
         4        156          0          2
         4        157          0          4
         4        158          0          5
         4        159          0          6
         4        160          0          8
         4        161          0          7
         4        162          0          9
         4        163          0         10
         4        164          0         11
         4        165          0         13
         4        166          0         12
13 rows selected.




还是很平均的，每个块一行。我们看一下ROW_ID列，这是行在块中的行号。除了刚才做测试的ID为3的行，其他行都是块中的第一行（行号为0）。

平均是很平均，但我们应该也注意到了一个问题，在后面所做的10次插入，虽然这10行的确被插到了10个块中，但是，这些块未免有点太集中了。

table1表现在共有128个块，块编号从128到255。但这些行都被插到了155～166号块中。

这应该是Oracle的算法不够随机吧。

一开始我觉得，是区不够多，只有一个区，128个块，Oracle选择面太窄了。我们知道，表在扩展时，也都是一个区一个区地扩展的。每次占满了128个块后，再扩展下一个区。但下一个区也还是128块，还是只在128个块中选择。由于随机算法不够随机，导致在128选一时，很多行被同时插到了同一个块中，这时，就会出现Buffer Busy Waits。

一切都是合乎情理，我马上将发现告知应用方。解决方案就是，在晚上数据库空闲时，为日志表手动分很多个区。

第二天，客户依然反映，运行速度慢。查看数据库，还是有Buffer Busy Waits。

为什么？

看来是第一次的实验做得不够彻底。为什么使用的块是155号、156号、157号等，这么有顺序，而且不够分散呢？

继续前面的测试。这次，我调用./assm_test.sh N&，每10次观察一下行的分配情况，终于发现了问题。




SQL> select dbms_rowid.ROWID_RELATIVE_FNO(rowid) fno,dbms_rowid.rowid_block_number
(rowid) block_id,dbms_rowid.ROWID_ROW_NUMBER(rowid) row_id,id from lhb.table1;
       FNO   BLOCK_ID     ROW_ID         ID
---------- ---------- ---------- ----------
         4        132          0         39
……………………
         4        159          0          6
         4        159          1         67
         4        160          0          8
         4        160          1         66
         4        161          0          7
         4        161          1         68
         4        162          0          9
         4        162          1         69
……………………
         4        190          0         38
         4        191          0         37
69 rows selected.




一共插入了69行，最小的块号是132。这个可以理解，因为表的第一个块编号是128，128号、129号块是L1，130号是L2，131号是段头兼L3。第一个可用数据块是从132开始的。但是到150号块后，就开始有重复，两行被插入同一块中。还有一点就是，最大使用的块是191号。用192-128，正好等于64。

继续分析下去有个关键点，要看之前对细节的挖掘程度了。前面我们一再地提过，对于1MB大小的区，每个区最前面的两个块，大多数情况下是L1块。在8KB的块大小下，1MB共128个块，两个L1，正好每个L1记录64个数据块。

好了，答案基本上已经浮出水面。

Oracle只使用了第一个L1块中的数据块，而没有使用第二个L1中的块。

其实还有一个知识点，如果不具备，可能分析就到这里为止了。前面也提过了，Oracle在L3、L2、L1、数据块中这个树状图中选择要插入的块时，从L3中选择L2并不是随机的，每次都只选某一个。但从L2中选择L1是随机的。关于这一点，我已经做了测试。

现在L2中有两个L1，会什么Oracle只选择第一个L1呢？

你想到原因了吗？

我是这样想到原因的，我曾经做过直接路径插入的测试，这个测试验证了如果进行直接路径插入，每次会在高水点之上分配空间，如果提交，则修改高水点。如果不提交，则不修改高水点，通过这种方式可减少UNDO的耗用。而普通的插入则是在高水点之下寻找空间。

我们一直没有提过高水点。直接路径都是在高水点之上插入的，那么间接路径呢？肯定是在高水点之下了。

好，答案已经见分晓了。高水点肯定在第192号块。因为第二个L1块中的数据块，都在高水点之上，因此，第二个L1块中的数据块不会被插入算法选择到。

DUMP一下段头验证一下吧。




  Extent Control Header
---------------------------------------------------------------
Extent Header:: spare1: 0      spare2: 0     #extents: 1      #blocks: 128   
last map        0x00000000     #maps: 0      offset: 2716  
Highwater::     0x010000c0      ext#: 0      blk#: 64         ext size: 128  




代码中加下划线的就是高水点了。0x010000c0，这个是DBA（Data Block Address，数据块地址）。它的前10个二进制位是文件号，后面的是块号。0x010000c0也就是4号文件192号块。

看来Oracle的高水点每次向后移动时，是以L1块中的数据块数量为单位的啊。

水落石出了，原来是高水点太低的问题。

Oracle只告诉我们，ASSM可以增大插入并发量，但没告诉我们，并发插入量还要受高水点限制。

以前曾经有人讨论过在MSSM表空间中高水点的移动规则，而ASSM下高水点的推移规则还很少有人注意过。

当在区中插入第一行时，高水点移到区的第一个L1块中最大的数据块后。这句话有点绕，还是以我们的测试表TABLE1为例吧：插入第一行时，高水点移到了第一个L1块（128号块）中最大的数据块后，128号块中最大的数据块是191，那么高水点就是192了，其实也就是第二个L1块中的第一个数据块。

简单总结一下，高水点的移动，在ASSM下，是以L1中数据块的数量为准的。

如果块大小是8KB，区大小是1MB，L1中有64个数据块，高水点就是以64个块为单位，依次往后挪的。也就是说，我们的并发插入，每次都只是向64个块中插入。可以想象，如果同时有100个进程插入，但只有64个块接收，将有36个进程不得不和另一个进程同时向一个块中插入。

两个进程同时修改一个块，会有什么等待时间呢？Buffer Busy Waits（当然也会有少量的Cache Buffer Chain Latch）。

问题已经找到一大半了，ASSM表空间仍有可能因为高水点不高，可用于插入的块不多，造成Buffer Busy Waits。但另一半问题隐藏得更深，为什么只会在刚上班那会儿出现这个等待，而其他时间则没有呢？

注意，白天的时候，压力是差不多的。有时下午比上午还要高。

要解答这个问题，就看你对Oracle的内部机制有多大的好奇心了。

我挖掘出这个问题纯属意外。

其实在发现了高水点问题后，我建议使用抬高高水点的方式解决争用问题。

当然，抬高高水点后，将对全表扫描不利。全表扫描只扫描高水点之下的块，如果高水点太高，要扫描的块也多了。

但这个日志型应用，平常没有全表扫描，只有在每天晚上向数据仓库传数据时，需要全表扫描。因此，对全表扫描的影响不是主要考虑的因素。

如何抬高呢？手动分配区是无法抬高高水点的。只有一种方法，先插入行再删除。

因为日志表是一个日分区表，按照日期，每天一个分区。考虑到每天的插入量不会高于1000万行，因此决定对未来的每个分区，先插入1000万行，再用Delete删除。

具体的方案是这样的，先使用APPEND向一张中间表中插入1000万行，采用直接路径方式，这样产生的UNDO量较少。再用Delete慢慢删除，根据ROWID来删除，一次删除一个区的所有行，然后提交。将整个表删除完后，高水点就已经被抬高了，但表中是没有行的。再使用分区交换命令，将被抬高高水点的中间表交换到日志表中。

这种方法听起来有点不太规范，但没办法，暂时只能这样解决了。

实事上，我用上面的方式调高了几个分区的高水点，第二天观察，果然在全天任意时候，都不再有Buffer Busy Waits了。

其实如此交差也可以，就是加分区的时候麻烦点。若用脚本实现，只是在Delete的时候慢点，不占太多回滚段就不会有任何问题。

但还有一个问题一直困扰着我，但这个问题和应用已经无关了，我只是好奇：一个L1中有64个数据块，64这个数字是固定的吗？

我分别用40KB（5个8K的块，已经是Oracle中最小的区了）、1MB、10MB、30MB大小的区测试，40KB的区中，一个L1中可以只有5个数据块，是最少的。但1MB、10MB、30MB的区，都是一个L1中有64个块。64个块应该就是L1中数据块的最大数量了。

Oracle的系统管理区大小是随着段的不断变大而不断变大的，L1会不会也是这样呢？我决定再试一下。

用手动分配区的命令，为TABLE1多分配些区。我为TABLE1每次分配30MB空间，每次DUMP一下最后一个区的第一个块（每个区第一个块通常都是L1块）。

当分配的总空间到90MB时，我发现L1中的数据块数量从64增加到了256个。测试如下：




SQL> drop tablespace tbs_ts1 INCLUDING CONTENTS;
Tablespace dropped.
SQL> create tablespace tbs_ts1 datafile '/u01/Disk1/tbs_ts1_01.dbf' size 100m
 =reuse uniform size 1m;
Tablespace created.
SQL> create table table1(id int,name varchar2(20)) tablespace tbs_ts1;
Table created.
SQL> alter table table1 allocate extent (size 90m);
Table altered.
SQL> set pagesize 1000
SQL> select extent_id, file_id, block_id, blocks from dba_extents where 
owner='LHB' and segment_name='TABLE1' order by extent_id;
 EXTENT_ID    FILE_ID   BLOCK_ID     BLOCKS
---------- ---------- ---------- ----------
         0          4        128        128
         1          4        256        128
         2          4        384        128
…………………………
        88          4      11392        128
        89          4      11520        128
        90          4      11648        128
91 rows selected.




上面删除了表空间，重新建了个全空的，区大小1MB。又创建了个新表，TABLE1，手动分配90MB空间。它一共有91个区。

分别DUMP一下第128号块和11520号块。以下是4号文件128号块的DUMP结果：




mapblk  0x00000000  offset: 0     
  --------------------------------------------------------
  DBA Ranges :
  --------------------------------------------------------
0x01000080  Length: 64     Offset: 0      
   0:Metadata        1:Metadata       2:Metadata       3:Metadata
   4:unformatted     5:unformatted    6:unformatted    7:unformatted
   8:unformatted     9:unformatted   10:unformatted     ………………
……………………
   60:unformatted   61:unformatted   62:unformatted   63:unformatted
  --------------------------------------------------------




可以看到，这个L1中共有64个数据块。以下是11520号块的DUMP结果：




  --------------------------------------------------------
  DBA Ranges :
  --------------------------------------------------------
0x01002d00  Length: 128    Offset: 0      
0x01002d80  Length: 128    Offset: 128 
   0:Metadata          1:unformatted     2:unformatted     3:unformatted
   4:unformatted       5:unformatted     6:unformatted     7:unformatted
…………………………
   252:unformatted   253:unformatted   254:unformatted   255:unformatted
  --------------------------------------------------------




在这个L1块中，数据块的数量增加到了256个。

这证明了L1块中记录的数据块个数也是随着表的不断增大而增多的。

这个证明有何意义呢？还记得上面遇到的问题吧，每天总是在刚上班时会有Buffer Busy Waits，而其他时间则没有。现在有答案了。

因为日志表每天一个分区，也就是每天一个段。刚上班时，段还比较小，L1块中只有64个数据块，因此并发插入每次都只针对64个块。随着表增大，当表超过90MB时，一个L1就有256个数据块了，即使所有并发都只针对一个L1中的数据块，256个块也足以支撑这套应用的所有并发了。因此，每天总是在最开始不长一段的时间内，会有Buffer Busy Waits，再往后就正常了。

这个奇怪的问题终于找到了原因。其实我研究L1中数据块的数量，本来只是为了满足好奇心，没想到可以查找出这个问题的原因。

更进一步，可以再试一下不同区大小、不同段大小下，L1块中数据块的数量。

我测试的结果是，10MB区大小，从第4个区开始，L1块中数据块的数量就已经是256个了。10MB的区好像有点大了，我只测试了一下4MB或8MB的区，在段大小超过64MB后，L1块中数据块的数量会达到256个。

好，研究得差不多了。可问题该如何解决呢？方法还和刚才一样，先插入，再删除。只不过，不需要插入1000万行了。我选择建立8MB区大小的表空间，日志表新的分区都建到新表空间中。每个分区只需插入50万行再删除就可以了。

只需要将前8个分区，插入满行，再删除，将高水点推到第8个分区后，因为第8个分区后，每个L1块中都是256个数据块，足够支撑并发插入量了。

该问题终于有了一个比较好的解决方案。但后面经过观察又发现，在L1块上出现了争用，但不严重，没有造成反应延迟。Oracle的高水点每次以L1块中数据块的量为单位向后扩，始络会有问题。如果同一时刻的并发超过了256个，一样会有争用，而且，这么大的量，L1块的竞争也会大大加剧。这样的话，解决方法只有一个，就是像我最初的方案一样，插入很多行（比如1000万行），将高水点拉得很高，再删除。

好了，ASSM的问题就说到这儿。看来随便建个ASSM表空间，再建个表上去，就想支撑大并发插入，这种想法有点简单了。

实际案例就先介绍到这儿。希望通过这个案例读者能有所收获。

补充一句：对Oracle越熟悉，面临的疑难杂症就越少。

关于表空间和存储结构，还有两个疑问：全表扫描时，Oracle是如何找到表的块在哪儿的？索引扫描Oracle是如何找到Root块的？


1.2.5　段头与Extent Map

上一节提到了，段头是第一个L3块，就是说段头中包含L3信息。其实，段头中的重要信息，除了L3外，还有Extent Map，将其直译过来就是区地图。

顾名思义，区地图就是记录一个段中所有区都在哪儿的地图。全表扫描操作，就是按图索骥，按区地图逐个读取所有区。

让我们来看看区地图是什么样子，同时，也模拟一下全表扫描的执行流程。

第一步，确定段头位置。




SQL> select header_file ,header_block from dba_segments where segment_name='TABLE1';
HEADER_FILE HEADER_BLOCK
----------- ------------
          4          131




当然，Oracle肯定不会读dba_segments这个数据字典视图，它会读dba_segments低层seg$这样的数据字典表。会先到共享池中的字典缓存中查找seg$相关的行，如果没有找到，再到Buffer Cache中读seg$相关的块，如果还没有，就到磁盘上SYSTEM表空间中读seg$表。

当找到TABLE1的段头位置时，Oracle会读取它里面的区地图，我们来DUMP一下。

执行下面的命令DUMP：




exit
sqlplus / as sysdba
alter system dump datafile 4 block 131;




就是先退出sqlplus，再重新连接，然后去DUMP。因为同一服务器进程会把DUMP信息写到一个DUMP文件中。如果你DUMP多次，被会写进一个文件，这样观察起来不方便。我退出再登录，服务器进程会换一个的，SPID也会不同，这样DUMP信息会被写到不同的文件中，便于查看。

下面就是段头中的区地图信息：




  Extent Map
  -----------------------------------------------------------------
0x01000080  length: 128   
0x01000100  length: 128   
0x01000180  length: 128   
…………
0x01002d00  length: 128   
0x01002d80  length: 128




第一个区，开始自0x01000080处，前10个二进制位是文件号，后面是块号，前面已经提到过的，也就是4号文件128号块处。这个区的大小是128个块，最后一个区，开始自4号文件11648号块处（就是最后一行0x01002d80），大小也是128个块。

我们已经看到区地图了，很简单是吧？但全表扫描时Oracle读取的并不是这里的区地图，还要往下看。




Auxillary Map
--------------------------------------------------------
 Extent 0     :  L1 dba:  0x01000080 Data dba:  0x01000084
 Extent 1     :  L1 dba:  0x01000100 Data dba:  0x01000102
 Extent 2     :  L1 dba:  0x01000180 Data dba:  0x01000182
………………
 Extent 89    :  L1 dba:  0x01002d00 Data dba:  0x01002d01
 Extent 90    :  L1 dba:  0x01002d00 Data dba:  0x01002d80
--------------------------------------------------------




在上面的信息中，出现了Auxillary Map，直译过来是辅助地图。这一部分信息更详细。L1 dba: 0x01000080，说明了此区内第一个L1块开始的地方，即4号文件的128号块。Data dba: 0x01000084，说明用户数据开始的地方，即132号块。这里说明了真正的用户数据开始自哪里，Oracle全扫描时，是按照“Data dba：*******”后的DBA查找区的。但这里没有区长度，所以，上面那部分区地图信息还是要读的。

另外，我们看最后两行：




Extent 89    :  L1 dba:  0x01002d00 Data dba:  0x01002d01
Extent 90    :  L1 dba:  0x01002d00 Data dba:  0x01002d80




这两行的L1 Dba一样，都是0x01002d00，即4号文件11520号块。为什么这样？因为11520号块中有256个数据块，所以这两个区只需要有一个L1块就行了。可以观察一下从什么地方开始两个区只要一个L1块，这里是从8192号块开始的。




Extent 61    :  L1 dba:  0x01001f00 Data dba:  0x01001f02
Extent 62    :  L1 dba:  0x01001f80 Data dba:  0x01001f82
Extent 63    :  L1 dba:  0x01002000 Data dba:  0x01002001
Extent 64    :  L1 dba:  0x01002000 Data dba:  0x01002080




可以看到，61号、62号区，还各自有不同的L1号块，而63号、64号区，已经只有63区头的一个L1块了。63号区也就是第64个区，每个区1MB，也就是当段大小超过64MB时，一个L1将放存256个数据块。

好了，这就是区地图，通过研究它，全表扫描操作的流程我们应该也都清楚了。很简单，找到段头，读取区地图信息，根据区地图的顺序，读取每一个区。所以，全表扫描的显示顺序，就是区地图中区的顺序，其实也就是dba_extents中区的顺序。

下面再来看一下全表扫描的逻辑读。




SQL> drop tablespace tbs_ts2 INCLUDING CONTENTS;
Tablespace dropped.
SQL> create tablespace tbs_ts2 datafile '/u01/Disk1/tbs_ts2_01.dbf' size 20m reuse
uniform size 40k;
Tablespace created.
SQL> drop table table2;
Table dropped.
SQL> create table table2(id int,name varchar2(20)) tablespace tbs_ts2;
Table created.
SQL> insert into table2 values(1,'ABC');
1 row created.
SQL> commit;
Commit complete
SQL> set autot trace
SQL> select * from table2;
……………………
Statistics
----------------------------------------------------------
0  recursive calls
0  db block gets
4  consistent gets
0  physical reads
0  redo size
594  bytes sent via SQL*Net to client
520  bytes received via SQL*Net from client
2  SQL*Net roundtrips to/from client
0  sorts (memory)
0  sorts (disk)
1  rows processed




注意，做观察逻辑读的测试时，对测试SQL语句select * from table2，要反复多次执行。

这里重新创建了一个TBS_TS2表空间，它的区大小只有40KB，也就是5个块。然后建了一个表，随便插入一行，插入的这一行将会使高水点被抬升到区的最后一个块之后。

这个区只有5个块，前三个块分别是L1、L2和段头，可以存放用户数据的只有第4、5两个块，那么高水点将在第5个块之后。

为什么逻辑读是4次呢？全表扫描，要跳过L1、L2，只读段头和高水点下的所有块，也就是读段头和第4、5个块。但是段头要读两次，所以，逻辑读为4。至于段头读两次的原因，根据前面DUMP的段头来看，段头中的Extent Map、Auxillary Map信息是分开存放的，要一次读Extent Map，一次读Auxillary Map，所以就要读两次了。

如何确定段头读两次的问题呢？Oracle 10G以前的版本，可以观察Latch的Gets次数，但在11GR2后，就只有使用DTrace跟踪才能知道了。本书后面章节会有些这方面的内容，我们会逐步深入到Oracle内部，揭开Oracle之谜。


1.2.6　索引范围扫描的操作流程

索引范围扫描，网上已经有很多讨论了，就是按照根、枝、叶的顺序读取。叶块的地址在枝块，枝块地址在根块。找到枝块就可以找到叶块，找到根块就可以找到枝块。那么，如何找到根块呢？

其实很简单，在Oracle中，根块永远在索引段头的下一个块处。因此，索引扫描是不必读取索引段头的。先在数据字典表中找到段头位置，块号加1就是根块位置了。

对索引范围扫描时的逻辑读，可以做如下测试：




SQL> insert into table1 select rownum,'abcde' from dba_objects;
12691 rows created.
SQL> commit;
Commit complete. 
SQL> create index table1_id on table1(id) tablespace tbs_ts1;
Index created.
SQL> exec dbms_stats.gather_table_stats('LHB','TABLE1');
PL/SQL procedure successfully completed.
SQL> select BLEVEL from dba_INDEXES where index_name='TABLE1_ID' and owner='LHB';
    BLEVEL
----------
         1




上面先向表中插入了10000多行，再创建了一个1层高的索引，索引只有Root块和叶块。

下面看看索引访问一次的逻辑读：




SQL> set autot trace
SQL> select * from table1 where id=10;
Statistics
----------------------------------------------------------
0  recursive calls
0  db block gets
4  consistent gets
0  physical reads
0  redo size
596  bytes sent via SQL*Net to client
520  bytes received via SQL*Net from client
2  SQL*Net roundtrips to/from client
0  sorts (memory)
0  sorts (disk)
1  rows processed




将测试SQL语句select * from table1 where id=10多执行几次，观察到的逻辑读为4。这4次逻辑读分别是：Root块一次，叶块两次，数据块一次。

叶块之所以需要两次，是因为索引是非唯一的。第一次读叶块是为了取出目标行ROWID，第二次读叶块是判断此叶块中还有没有满足条件的行。

如果建成了唯一索引，不需要判断叶块是否还有满足条件的行，叶块就只需要读一次，一共只需要3次逻辑读。




SQL> drop index table1_id ;
Index dropped.
SQL> create UNIQUE index table1_id on table1(id) tablespace tbs_ts1;
Index created.
SQL> set autot trace
SQL> select * from table1 where id=10;
Statistics
----------------------------------------------------------
0  recursive calls
0  db block gets
3  consistent gets
0  physical reads
0  redo size
460  bytes sent via SQL*Net to client
509  bytes received via SQL*Net from client
1  SQL*Net roundtrips to/from client
0  sorts (memory)
0  sorts (disk)
1  rows processed




表空间和存储结构这就说到这儿。本章中的例子，都是在Oracle 11GR2中做的，在Oracle 10g中做同样例子时的注意事项也都随例子说明了。

另外，本章的测试都是以8KB块大小为例的，其他块大小下的情况，留给读者亲自动手测试。


第2章　调优排故方法论

一旦Oracle出现问题，DBA会忙碌起来了。一般情况下，他们会从几个固定的地方入手，查找、确定问题。但要真正地挖掘问题原因，特别是那些隐藏得很深的问题，不了解工作原理是不行的。

如果在你骑单车锻炼身体时，骑到半路上车不动了，如何检查单车出了什么问题？首先，我们要知道单车之所以可以动起来，是因为转动脚踏板时带动了轮盘，轮盘上的链子又带动了后轮上的轮盘，这个轮盘将带动后车轮旋转，而后车轮的旋转将使整个车向前运动。知道了单车的工作原理，我们就可以检查单车为什么不走了。比如，首先转动脚踏板，测试一下轮盘是否带动链子运动。如果没有，说明轮盘和链子的结合出了问题。如果没问题，继续观察链子的运动，是否带动后轮盘……如此追根溯源，最终一定能找出问题所在。

对应到Oracle，了解原理同样重要。以SQL语句执行为例，总的来讲，语句执行过程分三大步骤：解析、执行和抓取。解析又分硬解析、软解析。硬解析要生成执行计划，并将执行计划传到共享池中。软解析直接在共享池中取出执行计划就可以了。

假设数据库出现了许多Shared Pool Latch竞争，会是哪个环节出问题了呢？

如果我们对Oracle原理有基本了解，就能得出判断。Shared Pool Latch的申请主要出现在进程从共享池中分配内存时。再来分析SQL语句的执行过程，在解析、执行、抓取，还有软解析、硬解析的过程中，什么时候进程需要从共享池分配内存呢？

执行的时候不会，抓取的时候也不会。抓取主要是从磁盘或Buffer Cache中读数据，与共享池关系不大。再看解析呢？软解析不会，软解析只是查找、读取共享池中的执行计划。而硬解析需要将新生成的执行计划存入共享池。在存入共享池前，肯定先要在共享池中分配一块内存，然后才能将信息存进去。

如果我们对原理有所了解，对于Shared Pool Latch的竞争，很快就能分析出来原因：只有在硬解析时，才会从共享池分配内存，因此，此Latch竞争很有可能是过多的硬解析造成的。

但除了硬解析，还有其他情况也会持有Shared Pool Latch，比如自动调节内存时，如果启用了内存自动调节，当Oracle觉得共享池内存不足或太多时，也会持有Shared Pool Latch、调节共享池内存大小，有时这也会导致Shared Pool Latch的竞争。如果忽视了这一块，在诊断Shared Pool Latch问题时，将所有问题都归为硬解析，就有可能会误判方向。

这就是Oracle问题的诊断思路，即按照Oracle工作原理，判断问题出在哪个环节。如果对工作原理了解不全面，问题的判断就可能偏离方向。


2.1　调优排故的一般步骤

总的来说，调优、排故大都是从原理的角度分析问题可能出现在哪个环节。但Oracle不是单车，其原理庞杂，单是Oracle编译过的可执行文件，在Oracle 11g中就已经达到250MB左右，在Oracle最新版12C中，可执行文件大小已达340MB左右（在不同操作系统下，稍微会有些差异），自定义函数有十几万个。

这么庞大的软件，在实际遇到问题时，不可能从头到尾把所有原理分析一遍。事实上，Oracle为我们提供了很多工具和信息，可以帮助确定问题的大概方向。

其实，Oracle在各种资料（包括联机文档）中多次宣称Oracle是一个可观测、可调节的数据库。Oracle不单有DBA_系列视图，可以查阅“数据定义”类元数据信息，还有丰富的V$系列视图，可以查阅SGA中的状态。如果这还不够，V$的底层X$还提供了更详细的信息，另外还有各种各样的跟踪事件、DUMP命令。善于使用这些工具，将使你能体会“发现”的乐趣。利用这些工具，一步步地挖掘Oracle工作原理，将会拨开网络上各种信息的“迷雾”，一步步接近真相。正如我一直宣称的，研究Internal，结果不是目的，过程更有意义。在这个过程中，你会收获很多。

下面，把最重要、最常用的工具介绍一下。


2.1.1　常见DUMP和Trace文件介绍

Oracle的问题通常可以分为两大类：性能问题和故障。性能问题通常都是对用户的反应慢，而故障多指异常的宕机或其他数据库的异常情况。

如果你遇到了故障，DUMP文件和Trace文件将成为你调查故障的最佳入口。

按照存放位置不同，DUMP、Trace文件共分3类：后台进程DUMP文件、核心DUMP文件和用户DUMP文件。它们分别对应参数background_dump_dest、core_dump_dest、user_dump_dest所在的位置。在Oracle 11g之后，这3个参数通常是一个位置。

其中最重要的就是background_dump_dest中的告警日志文件了。

在阿里巴巴，Oracle数据库的所有监控中，最重要的一个就是将告警日志中大部分以ORA-开头的错误信息，以短信的方式发送到DBA的手机上。

至于这些文件的阅读示例，网络中有很多相关描述，本章不再论述。


2.1.2　等待事件

如果遇到故障，在分析完DUMP、Trace文件后，就得关注等待事件了。

而对于性能问题，等待事件将是我们判断问题首先要关注的。

其实Oracle称呼等待事件为Event，也就是事件，并不一定发生等待时才有Event。Event目的是告诉我们Oracle此刻正在做什么的，不能单纯只把它看作等待。

比如，当你看到某个Session当前的Event是db file sequential read时，说明此Session对应的进程，正在完成物理I/O，也就是正在从磁盘上读一些块。如果这个Event一共用了15毫秒，那就是说Oracle完成这批物理I/O，用时15毫秒。

如果在过去的半小时中，数据库一共产生过777375次db file sequential read事件，这70多万次事件共占用时间3308秒，用3308除以777375，可以得到每个事件的平均占用时间约4毫秒。这个值可以作为磁盘的随机I/O响应时间。也就是说，在过去的半小时内，Oracle随机I/O响应时间为4毫秒。

这个值可以很方便地在AWR或老版的Statspack中查到。在评估存储是否正常时，这个值是很重要的值。从经验上来说，通常高端存储的随机I/O响应时间都可以控制在10毫秒以下，中端的控制在10毫秒左右。响应时间超过20毫秒的I/O，一般认为是比较缓慢的I/O。

I/O响应时间慢一般有两种原因：存储问题或者I/O太多。这里不再对这一事件展开描述，在后面的章节中会详细讲述I/O。

我一直觉得Oracle中的等待事件很奇妙，在Oracle 11g中，一共有1118个等待事件，几乎覆盖了Oracle工作的方方面面，它是如何实现为每个操作记录等待事件的呢？机制是怎样的呢？网络中关于这方面的资料很少。有一段时间我一直认为等待事件是超过一定时间就记录，但其实不是。经过用gdb、mdb等调试工具调试Oracle可执行文件发现，Oracle中的事件，按照工作原理一共可以分为两类，一类是主动触发事件，另一类是被动触发事件。

比如前文一直提到的db file sequential read就是一个主动触发事件。Oracle在完成一个I/O时，它知道I/O不会很快完成，于是会主动登记一个事件，然后再开始进行I/O操作。

所有I/O类相关的等待事件，包括网络I/O，都是主动触发事件。除db file sequential read外，db file sequential read、direct path read、direct path write、log file parallel write等这些与I/O相关的事件，都是主动触发的。

主动触发事件还有一个特点：只要发生一次I/O，一定会对应一次I/O相关事件。仍以db file sequential read为例，无论I/O的完成速度有多快，在读I/O操作开始前，Oracle都会登记一次db file sequential read事件。

Oracle明知I/O操作会很慢，因此会主动登记一个等待事件，告诉用户“我在完成I/O”。但有些动作，比如一个Latch的获取，会在极短的时间内完成。在获取一个Latch前，进程不会主动登记等待事件。只有当遇到阻塞、获取不到时，才会记录等待事件，这种就是被动事件。

除I/O相关、网络相关的等待之外的事件，基本上都是被动事件。

仍以Latch为例，再次强调一下被动事件的主要特点，如果没有遇到阻塞，哪怕Latch的获取过程非常慢，也不会有任何等待事件。

对各种事件以及其背后原理的深入挖掘是十分必要的。因为一旦遇到问题，Oracle就会用事件告诉你此刻它正在做什么，如果你对事件不理解或者理解错了，就会错失解决问题的良机。

一般遇到性能问题时，通过查看事件即可解决，所以相对来说还是很简单的。但如果遇到故障，特别是异常宕机的故障，则很难知道最后时刻Oracle登记的事件是什么。如果能找到这个事件，对于诊断宕库类故障将很有意义，因为根据事件可以推测出Oracle最后时刻的动作。下面说一下如何挖掘宕库时数据库最后时刻的等待事件。

正常情况下，等待事件的查询可以通过v$session、v$session_evnt、v$system_event、v$session_wait等视图来查看，这里不再详述。对于异常故障，Oracle通常会产生一些DUMP文件或Trace文件，有时，我们可以从中挖掘出等待事件。下面通过案例来介绍一种在异常情况下挖掘等待事件的方法。

首先查看告警日志文件。Oracle生成的重要Trace文件会在告警日志文件中有记录。找到告警日志后，再在其中找Trace文件，因为在Trace文件中，通常可以找到Call Stack Trace，也就是运行堆栈。

运行堆栈是当出问题时Oracle进程自身调用的函数信息。Oracle开发人员在确诊代码Bug时，这部分函数内容是很重要的信息，通常我们在查看Trace文件时，会把这部分信息略去。但如果想找到数据库异常宕掉时的等待事件，这部分信息就不能略去。

还有一点要知道，Oracle 10g的全部事件和Oracle 11g的大部分事件，都是用一个Oracle内部自定义函数kslwait登记的。在Trace文件的运行堆栈中，找一下是否有kslwait函数的调用，如果有，就能确定在数据库宕掉时，最后的等待事件是什么，或者说，进程发生异常时，等待事件是什么。下面我们通过一个案例了解一下这种情况。

首先，以Oracle 11.2.0.4、Linux为测试环境，深入了解一下等待事件的相关知识。

步骤1：打开一个测试Session，如图2-1所示。

测试会话SID为140，进程号是4718。

步骤2：使用gdb调试它。

这一步的结果很多，分成两张图显示，如图2-2和图2-3所示。

从图2-3可以看到，gdb命令运行成功后，最终会显示gdb的提示符（gdb）。
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图2-1　打开测试Session
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图2-2　调试结果一
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图2-3　调试结果二

步骤3：在kslwtbctx函数处设置断点，如图2-4所示。
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图2-4　设置断点

kslwtbctx函数是等待事件的起始函数。在它的入口处设置断点，接着使用了“c”命令，让进程继续处理指令流。

由于现在4718进程没有任何动作，因此没有执行到kslwtbctx函数处，所以在“c”命令后，gdb显示continuing，表示进程正在运行中，没有触发断点。

步骤4：执行测试语句。

在测试会话中，随便执行一条语句（比如select语句），Oracle都会产生等待事件。比如select会产生SQL*Net类的等待事件。下面执行测试SQL，如图2-5所示。
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图2-5　执行测试语句

140会话中的SQL被Gdb Hang住了，说明断点已经被触发。

步骤5：在gdb中查看断点被触发的情况。

测试会话的执行流，停在kslwtbctx函数处，如图2-6所示。
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图2-6　查看断点

此函数的第一个参数是一个指向进程自身堆栈内存的地址，它是一个Struct的指针。在进程自身堆栈空间中，可以认为Struct的内存属于PGA。此struct中有等待事件的信息。

这些内部信息是使用Dtrace和mdb调试出来的。我在Solaris下调试Oracle时，曾经研究过等待事件的相关函数，因此了解这些信息。

如何查看kslwtbctx第一个参数的值呢？如果是32位系统，函数参数会放在堆栈中，可以通过rbp、rsp寄存器找到函数参数。而在64位系统中，OS已经做了优化，函数参数直接放在rdi寄存器中，即函数的第一个参数在rdi寄存器中。

关于这些信息，可以查阅Intel CPU手册和Linux内核分析的书籍。一名精通调试技术的DBA，不是普通的DBA，他必然会对CPU、OS内核非常了解。将来我们调试的不一定是Oracle，也可以是其他重要的系统。

下面显示一下寄存器的值，如图2-7所示。
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图2-7　显示寄存器

这里特意将rdi这行涂黑。它保存的数据是0x7fff7ba0eb88。前文说了，这是一个地址。下面，显示它所指向的数据。使用命令x/32 0x7fff7ba0eb88，从0x7fff7ba0eb88开始，显示32个字，如图2-8所示。
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图2-8　显示数据

注意被涂黑的数据0x00000092，这个值就是被调试进程的等待事件。这个等待事件是什么呢？




SQL>select event#,name from v$event_name where event#=to_number('92','xxxx');
    EVENT# NAME
---------- ----------------------------------------------------------------
       146 db file sequential read




如何验证当前会话正在等的事件的确是db file sequential read呢？直接查询v$session视图是不行的。




SQL>select event from v$session where sid=140;
EVENT
----------------------------------------------------------------
Disk file operations I/O




因为等待事件信息还没有完全写到资料视图中。其实验证方法很简单。

如图2-9所示是140会话曾经发生过的等待事件。
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图2-9　等待事件

在gdb中，输入命令“c”，让进程的执行流停在下一个等待事件上，如图2-10所示。
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图2-10　停在等待事件上

再次查看140会话当前曾经发生过的等待事件，如图2-11所示。

和刚才相比，多了一次db file sequential read。

好，现在已经验证了kslwtbctx函数的第一个参数，向下104字节处的一个字，就是等待事件的event#。
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图2-11　140会话等待事件

有了这些信息，使用dtrace或Linux下的ptrace等调试工具，非常容易就能编写出显示进程运行过程中所有等待事件的跟踪脚本。但这已经超出本章主题，以后再讲。

下面看一个案例。情况很简单，用户的RAC系统最近一段时间老是莫名其妙地宕机。下面来分析一下宕机时的DUMP文件。

在CRS_HOME/log的日志中，只能看到节点DOWN了，没有进一步的信息。但告警日志中显示，宕机时LMS进程产生一个TRC文件。下面就尝试从这个文件挖掘线索。

先从DUMP文件开头开始，开头显示LMS进程会话号为449。




*** SESSION ID:(449.1)




下面用会话号“449”，在文件内搜索，找到如下内容：




----------------------------------------
 SO: 0xc00000123065dcc8, type: 4, owner: 0xc00000123000a0c8, flag: INIT/-/-/0x00
 if: 0x3 c: 0x3
proc=0xc00000123000a0c8, name=session, file=ksu.h LINE:10719 ID:, pg=0
    (session) sid: 449 ser: 1 trans: 0x0000000000000000, creator:
    0xc00000123000a0c8
ksuxds FALSE at location: 0
service name: SYS$BACKGROUND
    Current Wait Stack:
     0: waiting for 'gcs remote message'
Wait State:
     auto_close=0 flags=0x22 boundary=0x0000000000000000/-1
    Session Wait History:
     0: waited for 'gcs remote message'
     1: waited for 'gcs remote message'
     2: waited for 'gcs remote message'
     3: waited for 'gcs remote message'
………………




这里显示449会话最后的等待事件是gcs remote message。知道这点，对于解决问题没有任何帮助，因为Oracle后台进程日常的等待事件就是gcs remote message。从Session Wait History中也能看到这点。

但在进程调用堆栈中，发现有如下的内容：




………
kslwaitctx()+240     call     $cold_ksliwat()      C00000123065F668 ?
C00000123065F668 ?
000000003 ?
600000000013F700 ?
kslwait()+192        call     kslwaitctx()         9FFFFFFFFFFFB710 ?
000000003 ?
………




这段运行堆栈说明，kslwait函数在偏移0x192字节处调用了函数kslwaitctx。

由于用户数据库版本是11.1.0.7，而前文中的测试版本是11.2.0.4，因此Oracle内部函数名会略有不同。注意，这里的kslwaitctx就是前文测试中的kslwtbctx，它的第一个参数指向等待事件的具体信息。

此处，它的第一个参数值为0x 9FFFFFFFFFFFB710。用这个地址在DUMP文件中搜索，相关内容如图2-12所示。
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图2-12　查找相关内容

注意，9FFFFFFFFFFFB710向下104字节处的值是000000A0，它就是等待事件的event#，十进制是160。在相同的版本下（这个库版本是11.1.0.7），在v$event_name查看event#为160的等待事件：gc current block lost。

为什么跟踪文件下面的等待事件是gcs remote message，而我们从调用堆栈挖出的等待事件是gc current block lost呢？

具体原因已经是另一个话题了，需要更深一步了解Oracle等待事件机制，这里不再详述。

本例中这种DUMP文件中等待事件错误的情况是很少见的，大部分时候调用堆栈中的等待事件，和下面DUMP的等待事件是一样的。

但如果出现不一样的情况，应该以调用堆栈中的等待事件作为最后的等待事件。

gc current block lost是一个有关gc当前块的等待事件。这个等待事件笔者也没有深究过。不过，什么时候会有“当前块”的需求呢？很简单，进程在修改某个块时。这和单实例下的当前读一样。

普通DML所引发的gc current类等待，等待进程大多是服务器进程，很少是后台进程。这个gc current既然是后台进程，很有可能是DDL引起的，而且应该是频繁执行的DDL。根据这个猜想对数据库应用进行排查，发现有一个truncate被频繁地执行。和应用部分协商后，将此表改为临时表后，节点就不再DOWN掉了。

这个例子先介绍到这里，总之，在确定问题时，等待事件是非常重要的。

等待事件的查看、等待事件的意义是DBA必须掌握的内容。但我们不能只关注等待事件，还有一些其他的信息可以帮助我们确定问题，比如资料视图。


2.1.3　各种资料视图介绍

Oracle提供了很多V$*STAT资料视图，以便我们可以及时了解数据库的运行状态。比如v$undostat记录UNDO的使用情况，v$segstat记录段级访问资料，等等。各种资料类视图中，有一类使用最为广泛，就是v$sysstat、v$sesstat、v$statname。

在AWR中，许多信息其实都来自于v$sysstat，比如报告最前面的Profile中的逻辑读次数、物理读次数、执行次数、解析次数等。

除了Profile，AWR中的Instance Activity Statistics其实展示的就是v$sysstat中的所有信息，这对于诊断问题还是很有帮助的。

阿里巴巴有一套核心数据库，曾经出现过一个奇怪的问题。某天中午11点多，应用服务器上的数据库连接数突然大增，数据库进程数迅速超过Processes参数值，新的连接无法建立，客服不断收到用户投诉。

这套库的Processes参数值设定为4000，平常连接数每天低峰时2000左右，高峰时3000左右，出问题时是上午11点多，正是业务高峰期，连接数本来接近3000。但在短短几分钟内，从这个数字上升到4000，用完了所有的Processes。

随后几天，这样的问题每天定时出现，每次都是11点左右。

由于当时使用的Oracle版本还是9i，没有ASH可用，无法查询历史等待事件，而在以半小时为粒度的Statspack中又查不到任何异常，只能暂时Kill掉一些不重要的进程，暂时缓解一下问题。

至于对进程重要性的判定，则是通过看进程来自哪个应用服务器，也就是v$session的MACHINE列，还有PROGRAM列，和开发人员一起来判断的。

除了Kill进程外，我们一直在观察等待事件，因为既然进程数大增，说明一定是哪里出现了阻塞，导致用户操作完成得慢，而此时新的用户又在不断地连接，于是造成了进程数突增。但很可惜，等待事件非常正常，没有发现任何异常的等待事件，一些关键等待事件的等待时间也都很正常。

几分钟后，也就是过了问题发生的时段，进程数滑落到正常范围内。虽然通过等待事件没有确定任何问题，不过幸好，我们以10秒为单位从数据库中抓取了一些关键资料，而这些资料的数据来源就是v$sysstat。

如图2-13所示就是出问题时，执行次数、用户调用数、解析次数的曲线图。
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图2-13　v$sysstat资料视图使用示例（一）

图中这3个指标最上面的曲线是执行次数（execute count），中间的是调用次数（user calls），最下面的曲线是解析次数（parse count）。

虽然该图有些简陋，但仍可以看到问题，这3个指标在11点20分前，突然下滑，之后快速升高，再之后，又迅速恢复正常。而连接数（也就是进程数）的高涨，发生在11点20分左右，到11点21分之后恢复正常，正好是在这3个指标下滑到升高之间。

可以看到这3个指标都是先下降，后升高，而在此期间没有任何可以观察到的异常等待，甚至连总的等待次数、等待时间都没有太大波动。

所以，单纯依赖等待事件是无法判断此问题的。根据执行次数等资料值的波动倒是可以分析一下。

调用次数、执行次数、解析次数的下降说明用户都不再执行SQL操作了，又没有等待事件阻塞着用户，那么，是什么原因让用户同时都不再执行SQL了？很明显，是用户突然无法将需求发送给数据库了。又是什么原因导致用户无法将需求发送给数据库的呢？只能是网络。

但是网络的状态和资料的查看时间粒度比较粗，是以10分钟为周期的，所以并没有发现异常情况。

数据库端资料显示，每次都是在11点20分前执行次数开始下滑时，应用服务器上的需求无法传到数据库，到11点20分后，网络恢复正常，大量积压的需求突然一下传到数据库，导致执行次数等资料值突升。

另外，开发人员也检查了应用服务器上的程序，逻辑设计还是有点问题的：在网络异常阶段，程序有连接或执行SQL需求无法完成，会不断循环，尝试创建新的连接。这导致一旦无法建立连接，或SQL无法完成，应用服务器会疯狂地向数据库发送连接请求。这可能造成网络一旦恢复正常，数据库瞬间收到大量连接和SQL执行请求。

由于网络那边无法检查以分钟以下为单位的异常，最终我们将目光瞄向了和数据库服务器同一网段、共享网络的其他主机。经过排查，发现有一组十几台MySQL数据库，每天会定时向另外一组MySQL同步数据，而在出问题的那天，同步数据的时间变了，本来应该是晚上同步，而变到了11点20分左右。而且，在刚开始同步时，流量还是很大的。

看来问题已经找出来了，11点20分左右MySQL突然同步，导致网络带宽被大量占用，应用服务器上的连接、SQL请求无法传到数据库，导致此时数据库的执行次数等资料突然下降。然后，应用服务器上的程序开始不断创建新的连接。接着，MySQL同步数据量下降，网络空闲，大量新的连接、和命令请求同时传到数据库，使得进程数瞬间增加至很高。

将MySQL的同步数据时间改变后，数据库恢复正常，再没有出现过连接数突增的情况。

从这个案例可以看出，如果在确定问题时只关注等待事件是无法找出产生问题的根源的，因为网络只是被别的程序占用，并不是完全断开，仍有部分请求可以传到数据库上执行，而且虽然新的SQL请求无法及时传到数据库，但原来已有的语句还在执行。所以，从等待事件上看，数据库完全正常，都是一些I/O类等待事件。

执行次数指标的先低后高，再加上没有异常的等待事件，使我们可以确定，问题一定不在Oracle范围内。

其实对于这种情况，还有两个资料也可以帮助确定问题：bytes received via SQL*Net from client和bytes sent via SQL*Net to client。对这两个网络相关的资料，大部分DBA并不怎么重视，因为数据库的主要瓶颈就是I/O、CPU和内存，网络通常并不会造成竞争和等待。特别是网络相关等待事件SQL*Net message from client（等待从客户端接收命令），更是相关进程空闲的代表。但网络相关的资料是十分有意义的，网络相当于Oracle的大门，用户需求通过网络传送到Oracle，Oracle处理完需求后，结果数据还是要通过网络传送给客户端。这一进一出都要经过网络这道大门，统计进、出网络的流量，对于了解数据库负载是十分有意义的事。其实几乎数据库的任何风吹草动都会在网络上体现出来。

比如在该示例中，在执行次数先低后高时，bytes received via SQL*Net from client资料值也出现突然的下降。这些都可以帮助我们确定问题。

之后又遇到过一个类似案例：一个DBA所维护的数据库被投诉应用不正常。在出问题时段，从AWR报告、ASH视图中的等待事件查不到任何异常。我对比了AWR报告中的bytes received via SQL*Net from client和bytes sent via SQL*Net to client，发现通过网络收到的信息量在出现问题时段比平常少一个量级。收到的信息减少，说明数据库根本收不到应用程序发送的SQL请求。我把结果告诉那个DBA，让他将问题交给网络人员定位，结果果真找出了问题所在。

其实，只要是数据出问题，网络资料都会有些异常。用图形工具软件可以将网络资料转成曲线图，只要网络曲线图有任何风吹草动，数据库中必会有所反应。

图2-14至图2-17是我的一些总结，依次来看看。
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图2-14　v$sysstat资料视图使用示例（二）

从图2-14中可以看到，在14点54分多一点的时候，有一条曲线波动剧烈，这条曲线就是bytes received via SQL*Net from client，即收到字节数。它突然大幅升高，表示数据库定有异常。再查看其他资料，如图2-15所示。
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图2-15　v$sysstat资料视图使用示例（三）

在这幅图中，波动剧烈的资料是物理写。在同一时间，它也大幅增加，它的曲线图和bytes received via SQL*Net from client基本吻合。更进一步排查原因，发现是由大量的排序操作所导致的，调整SQL后变得正常，未再出现物理写数据量飙升的情况。

再来看一个例子，如图2-16所示。

[image: ]


图2-16　v$sysstat资料视图使用示例（四）

在图2-16中，从9点46分到9点51分出现了收到字节数异常的情况。经过对比，发现这次是出现了日志资料异常，如图2-17所示。
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图2-17　v$sysstat资料视图使用示例（五）

图2-17中波动剧烈的曲线是Log File Sync的响应时间，在9点46分到9点51分之间，响应时间慢了将近10倍。最终的问题是由于存储控制器后端口压力不平衡，在I/O压力大时，响应时间出现抖动。存储工程师对此进行调整后该问题得到解决。

更多例子这里不再列举。在阿里巴巴的所有数据库中，重要的资料都会用曲线图展现。在每日查看数据库健康状态时，我都会从网络曲线图入手。如果网络资料没有大幅度波动，数据库基本上都是正常的。如果看到网络资料波动很大，就要进一步查看数据库是否有问题。

资料视图中的有些资料，其本身虽有一定含义，但从名字上却不容易看出来，比如Redo entries（重做条目数）。一条Redo Recoder，又可以称为一个Redo entrie。因此这项资料是用于记录Oracle一共生成了多少条Redo Recoder的。这个资料看似意义不大，但是，如果进一步发掘Redo的原理，可以发现Redo Recoder的数目可以告诉我们其他信息。

分析一下Redo信息的生成流程：通常Oracle会先在PGA中记录后映像，在IMU方式下，后映像还会传送到共享池中暂存，并且最终在Log Buffer中根据后映像组装成一条Redo Recoder。

这里暂时不对IMU相关问题及日志流程详细讨论，后面有专门章节描述相关内容。

注意一点，只有在Redo相关的数据被传送到Log Buffer后，这些数据才会被组装成Redo Recoder。换句话说，当Redo相关的数据被传送到Log Buffer时，这些数据才会被称为Redo Recoder。

可见，有一条Redo Recoder则说明向Log Buffer传送过一次Redo数据，有100条Redo Recoder则说明向Log Buffer传送过100次数据。也就是说，Redo Recoder的数量代表了向Log Buffer中写数据的次数，这就是Redo entries资料背后的意义。

如果出现Log Buffer Space类的等待事件，或者Redo Copy Latch、Redo allocate Latch竞争严重，可以对比一下正常和不正常时段Redo entries资料的值。

如果Redo entries的值很高，则说明向Log Buffer中写数据的次数很多。

每向Log Buffer中写一次数据，都会申请一次Redo Copy Latch、Redo allocate Latch等相关的Latch。向Log Buffer中写数据次数太多，必然会导致这些Latch有竞争。IMU的出现，就是为了缓解这些竞争的。


2.1.4　等待事件的注意事项

在查看等待事件的时候，有一个小的注意事项，很多人平常并不注意，在此用一小测试，提醒一下各位读者。

步骤1：在两个会话中分别执行类似下面的PL/SQL匿名块。




declare
m_id number;
begin
fori in 1..10000000 loop
select id into m_id from vage where rownum=1;
end loop;
end;
/




此匿名块什么工作都不做，只是在循环中反反复复查询表T的第一行数据。

如果在两个会话中同时执行此段程序，会遇到什么等待事件？

步骤2：在另一会话中观察等待事件。




col event for a45
setlinesize 1000
select sid,seq#,event from v$session where wait_class<>'Idle' order by event;
SID SEQ# EVENT                      
--- ---- -------------------------- 
237 769 SQL*Net message to client   
256 231 latch: cache buffers chains 
253 253 latch: cache buffers chains




可以看到，由于反复逻辑读同样的块，会有块上的Cache Buffer Chain Latch竞争。还有，由于两个会话中会反复解析同样的SQL，因此有可能会有解析时的Mutex等待。如果重复执行上面的SQL，可以观察到Cache Buffer Chain Latch或Cursor:pin S等待事件。

出现等待事件的原因是两个会话对应的服务器进程同时请求同样的资源，如果此时将一个会话中的PL/SQL程序块终止掉会怎样呢？想必只剩一个进程解析、逻辑读，就不会有等待了。是否真是这样呢？

步骤3：将一个会话中正在执行的PL/SQL终止，再次观察等待事件。

终止PL/SQL的执行是很简单，在一个会话中使用快捷键Ctrl+C即可。现在只剩一个会话反反复复解析、逻辑读了，这样应该就不会再有等待了。使用步骤2中的SQL，再一次观察等待事件。结果如下：




SQL> select sid,seq#,event from v$session where wait_class<>'Idle' order by event;
SID        SEQ# EVENT
---------- ---------- ---------------------------------------------
237        825 SQL*Net message to client
256        350 latch: cache buffers chains




还是有等待。一个进行正在执行的程序已经被终止了，只剩另一个进程在运行，但查询结果还是有等待。

原因很简单，我们在用v$session查看当前等待事件时，记得要把STATE列带上。下面是修改后的显示结果：




SQL> select sid,seq#,event,state from v$session where wait_class<>'Idle' order by event;
SID SEQ# EVENT                        STATE
--- ---- ---------------------------- -------------------
237  829 SQL*Net message to client    WAITED SHORT TIME
256  350 latch: cache buffers chains  WAITED SHORT TIME




STATE列如果为WAITING，说明会话正在等待此事件。如果不是WAITING，说明当前会话已经不再等待某个事件了，v$session中的EVENT列，显示的只是会话最后一次等待的事件。

新的显示结果中，STATE为WAITED SHORT TIME，所以，此处的Cache Buffer Chain Latch等待，是会话最后一次等待时的事件。会话现在已经不等待了。

不等待这是进程工作的理想状态，即没有任何等待完成工作就仿佛开车上班，一路无红灯，畅通无阻地前行。

这个例子很简单，但越是简单的地方，越容易被忽视。


2.2　AWR概览

2.2.1　AWR报告的注意事项

AWR报告是进行健康检查时必不可少的工具。关于报告前面的Load Profile、TOP5等待等这些东西不再叙述，已经有太多相关资料。AWR的中后部有些信息值得注意，比如Instance Activity Stats。上一节讲了很多资料类视图相关的内容，如果AWR报告是30分钟产生一份，那么Instance Activity Stats其实就是这30分钟内各种资料的值。

不过这一部分内容很多人在阅读时往往忽略，但定位Oracle问题是这一部分内容中必不可少的。

除这一部分外，还有一些容易被忽视的，如I/O Stats部分。I/O始终是数据库的“命门”，I/O压力的不均衡，可能导致奇怪的问题。看如图2-18所示的这份AWR报告。
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图2-18　AWR报告（一）

其中，unspecified wait event是一个奇怪的Event。从TOP 5来看，I/O响应时间都很正常，db file sequential read是1毫秒，db file scattered read是3毫秒，这两个值不仅正常，而且应该说是很不错。查看所有I/O相关的等待，Control file sequential read、Log file parallel write等，响应时间为几毫秒，可以排除是I/O问题造成的unspecified wait event。

但真的是这样吗？继续查看IO Stats部分，在Tablespace IO Stats 部分，发现有一个表空间的I/O响应延时远远高于正常水平，如图2-19所示。

从这部分可以看到，有一个表空间的I/O响应时间已经是1491毫秒了。再进一步查看File IO Stats部分，如图2-20所示。

还是刚才那个表空间，它有两个数据文件，I/O平均响应时间已经高达四五千毫秒了。也就是在此份AWR报告期间，这两个文件要平均四五秒才能完成一个I/O。
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图2-19　AWR报告（二）

注：出于保密原因，表空间名称部分省去。
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图2-20　AWR报告（三）

这只是平均值，说不定在某个时刻，I/O的响应时间比这个还要长。如果I/O过分的缓慢，产生一些奇怪的等待事件，如unspecified wait event，也就不足为奇了。

这份报告是晚上23点至23点30分产生的，当时这个数据库正在同时进行大概10个左右的大表加载数据操作，I/O量非常大，超过了存储的瓶颈，因此I/O响应时间很长。数据加载完成后，像unspecified wait event之类的奇怪等待事件再没有出现过。

在进一步诊断问题时，AWR报告后面的这部分内容其实为我们列出了很多有用的信息，平常在诊断问题时可以注意挖掘。

但说白了，AWR其实也只是把各种运行资料、等待事件组合起来显示而已，如何阅读AWR报告，建立在对这些资料、等待事件的理解基础上。如果不知道这些资料、等待事件的含义，一份报告根本无从看起。

在后面的章节中，每讲一部分内容，都先给出原理，然后根据原理介绍相关运行资料、等待事件的含义。

当然，Oracle中有很多等待事件和运行资料，本书不可能每个都详细讲到。实际上，学习挖掘、分析Oracle等待事件和运行资料含义的方法，比了解某个事件、资料的含义更有意义。授人以鱼，不如授人以渔。直接告诉你某个等待事件的意义，远不如告诉如何发掘等待事件的意义更重要。这将是本书后面章节的主要内容。


2.2.2　AWR类视图

AWR报告的底层有一系列以DBA_HIST_为前缀的视图，用于保存AWR的历史资料，Oracle每隔一定时间，写一份所有资料、等待事件类视图的快照到此类视图中，AWR报告中的大部分内容都来自这些快照。所有快照的信息都保存在DBA_HIST_SNAPSHOT视图中。如下语句可以查看最早的和最近的快照：




selectmax(BEGIN_INTERVAL_TIME),
min(BEGIN_INTERVAL_TIME),
max(SNAP_ID),
min(snap_id) 
from DBA_HIST_SNAPSHOT ;
下面的语句可以查看快照的时间间隔和最早的快照编号：
setlinesize 1000
col BEGIN_INTERVAL_TIME for a40
select * from (select BEGIN_INTERVAL_TIME,SNAP_ID  from DBA_HIST_SNAPSHOT order
by BEGIN_INTERVAL_TIME) where rownum<=10;
SQL> set linesize 1000
SQL> col BEGIN_INTERVAL_TIME for a40
SQL> select * from (select BEGIN_INTERVAL_TIME,SNAP_ID  from DBA_HIST_SNAPSHOT
order by BEGIN_INTERVAL_TIME) where rownum<=20;
BEGIN_INTERVAL_TIME                         SNAP_ID
---------------------------------------- ----------
07-AUG-11 12.00.58.249 AM                     26659
07-AUG-11 12.30.58.283 AM                     26660
07-AUG-11 01.00.00.680 AM                     26661
07-AUG-11 01.30.03.632 AM                     26662
………………………………




可以看到，Oracle半小时产生一份快照。目前最早的一份快照是8月7日上午12点产生的，编号26659。

所有其他的DBA_HIST_视图基本上都有SNAP_ID列，可以根据此列关联。比如，如下语句查看从实例启动到8月10日9点时的物理读信息：




setlinesize 1000
col BEGIN_INTERVAL_TIME for a40
selecta.BEGIN_INTERVAL_TIME,
a.SNAP_ID,
b.stat_name,
b.value
from DBA_HIST_SNAPSHOT a,DBA_HIST_SYSSTAT b 
wherea.BEGIN_INTERVAL_TIME>=to_date('2011-08-10 09:00:00')
anda.BEGIN_INTERVAL_TIME<=to_date('2011-08-10 09:29:00') 
and b.SNAP_ID=a.SNAP_ID
andb.stat_name like 'physical reads' ;
BEGIN_INTERVAL_TIME   SNAP_ID STAT_NAME VALUE
-------------------------------------------------- --------- 
10-AUG-11 09.00.53.960 AM 26816 physical reads   6285630462




因为AWR是半小时产生一次快照，有时快照的时间点不是整点，所以上述条件是从9点至9点29分。

数据库已经累计物理读6285630462块，但查看累计值没有意义。如果要查看8月10日上午8点30分到9点的物理读，可以很简单地扩展如上语句为如下语句：




selecta.BEGIN_INTERVAL_TIME,
b.BEGIN_INTERVAL_TIME,
a.value,
b.value,
(b.value-a.value)/1800 
from
(selecta.BEGIN_INTERVAL_TIME,
a.SNAP_ID,
b.stat_name,
b.value
from DBA_HIST_SNAPSHOT a,DBA_HIST_SYSSTAT b 
wherea.BEGIN_INTERVAL_TIME>=to_date('2011-08-10 08:30:00')
anda.BEGIN_INTERVAL_TIME<=to_date('2011-08-10 08:59:00')
andb.SNAP_ID=a.SNAP_ID and b.stat_name like 'physical reads'
) a,
(selecta.BEGIN_INTERVAL_TIME,
a.SNAP_ID,
b.stat_name,
b.value
from DBA_HIST_SNAPSHOT a,DBA_HIST_SYSSTAT b 
wherea.BEGIN_INTERVAL_TIME>=to_date('2011-08-10 09:00:00') 
anda.BEGIN_INTERVAL_TIME<=to_date('2011-08-10 09:29:00')
andb.SNAP_ID=a.SNAP_ID and b.stat_name like 'physical reads' 
) b;
BEGIN_INTERVAL_TIMEBEGIN_INTERVAL_TIMEVALUE  VALUE(B.VALUE-A.VALUE)/1800
-------------------------------------------------- ---------- ------------ ------
10-AUG-11 08.30.52.268 AM  10-AUG-11 09.00.53.960 AM  6274864874 6285630462    5980.88222




因为快照间隔时间是半个小时，共1800秒，因此在SQL语句中有(b.value-a.value)/1800，总半个小时的总量除以1800秒，得到8月10日8点30分到9点，物理读每秒约5980块。

除SNAP_ID列以外，有些视图也有时间列，像DBA_HIST_UNDOSTAT、DBA_HIST_ACTIVE_SESS_HISTORY等。它们的值并不累加，不像DBA_HIST_SYSSTAT、DBA_HIST_FILESTATXS等这些资料的视图，它们的值是累加的。而DBA_HIST_ACTIVE_SESS_HISTORY类型的视图和前面所述又不一样，在一个快照周期（比如30分钟）内，可以有各种各样的等待事件。对于这样的情况，Oracle在一个AWR快照周期内，又会以固定的间隔时间抓取此类视图的快照。就以DBA_HIST_ACTIVE_SESS_HISTORY为例，Oracle每秒将V$Session快照写入V$ACTIVE_SESSION_HISTORY，每10秒写入DBA_HIST_ACTIVE_SESS_HISTORY。因此，这类视图除了有一个SNAP_ID外，还会有个SAMPLE_ID列。SNAP_ID是AWR快照ID，SAMPLE_ID则是此类视图自己的快照ID。

此类视图的查看不需要将两份快照的值相减，以半小一次AWR快照为例，8点30分到9点的等待事件，在DBA_HIST_ACTIVE_SESS_HISTORY中SNAP_ID统一取8点30分的值。因此，查看8月10日8点30分到9点的等待事件的语句如下：




setlinesize 1000
col BEGIN_INTERVAL_TIME for a40
selecta.BEGIN_INTERVAL_TIME,
a.SNAP_ID,
b.SAMPLE_TIME,
b.event,
b.p1,
b.p2  
from DBA_HIST_SNAPSHOT a,DBA_HIST_ACTIVE_SESS_HISTORY b 
wherea.BEGIN_INTERVAL_TIME>=to_date('2011-08-10 08:30:00') 
anda.BEGIN_INTERVAL_TIME<=to_date('2011-08-10 08:59:00')
andb.SNAP_ID=a.SNAP_ID
andb.wait_class<> 'Idle' 
order by sample_time;




当然，也可以不管什么SNAP_ID了，因为此类视图自带时间，直接以时间为单位查询也可以。




select SNAP_ID,
SAMPLE_ID,
SAMPLE_TIME,
session_id,
USER_ID,
event,
p3,
module
from DBA_HIST_ACTIVE_SESS_HISTORY 
where SAMPLE_TIME>=to_date('2011-08-10 08:30:00','yyyy-mm-dd hh24:mi:ss') 
and SAMPLE_TIME<=to_date('2011-08-10 09:00:00','yyyy-mm-dd hh24:mi:ss') 
order by sample_time;




如果想查看SQL会麻烦一些。




setlinesize 1000
col BEGIN_INTERVAL_TIME for a40
selecta.BEGIN_INTERVAL_TIME,
a.SNAP_ID,
b.sql_id,
b.EXECUTIONS_TOTAL,
b.EXECUTIONS_DELTA,
DISK_READS_TOTAL,
DISK_READS_DELTA  
from DBA_HIST_SNAPSHOT a,DBA_HIST_SQLSTAT b 
wherea.BEGIN_INTERVAL_TIME>=to_date('2011-08-10 08:30:00') 
anda.BEGIN_INTERVAL_TIME<=to_date('2011-08-10 08:59:00')
andb.SNAP_ID=a.SNAP_ID ;
select * from 
(
selecta.BEGIN_INTERVAL_TIME,
a.SNAP_ID,
b.sql_id,
b.EXECUTIONS_TOTAL,
b.EXECUTIONS_DELTA,
DISK_READS_TOTAL,
DISK_READS_DELTA  
from DBA_HIST_SNAPSHOT a,DBA_HIST_SQLSTAT b 
wherea.BEGIN_INTERVAL_TIME>=to_date('2011-08-10 09:00:00')
anda.BEGIN_INTERVAL_TIME<=to_date('2011-08-10 09:29:00')
andb.SNAP_ID=a.SNAP_ID
) 
wheresql_id='aqb23gd02krbd';




在SQL的AWR视图中，有关资料的列通常有两列：***_TOTAL，***_DELTA。以物理读为例，DISK_READS_TOTAL表示累计物理读，DISK_READS_DELTA表示两次AWR快照的物理读增量值。如果半小时抓一次AWR快照，那么9点时候的DISK_READS_DELTA中保存的是8点30分到9点间某条SQL的物理读。

以下语句查看8月10日8点30分到9点间SQL的物理读和执行次数，以增量物理读排序（注意，8点30分到9点间的增量数据，在9点的快照中）。




setlinesize 1000
col BEGIN_INTERVAL_TIME for a40
selecta.BEGIN_INTERVAL_TIME,
a.SNAP_ID,
b.sql_id,
b.EXECUTIONS_TOTAL,
b.EXECUTIONS_DELTA,
DISK_READS_TOTAL,
DISK_READS_DELTA  
from DBA_HIST_SNAPSHOT a,DBA_HIST_SQLSTAT b 
wherea.BEGIN_INTERVAL_TIME>=to_date('2011-08-10 09:00:00') 
anda.BEGIN_INTERVAL_TIME<=to_date('2011-08-10 09:29:00')
andb.SNAP_ID=a.SNAP_ID
order by DISK_READS_DELTA;




查询结果如下：




BEGIN_INTERVAL_TIME   SNAP_ID SQL_ID   EXECUTIONS_TOTAL EXECUTIONS_DELTA DISK_READS_TOTAL DISK_READS_DELTA
--------------------------------------- ---------- ------------- ---------------- 
10-AUG-11 09.00.53.960   AM   26816  cqda35pgjhxc4    1  1   2743922    495307
10-AUG-11 09.00.53.960   AM   26816  c3amcasx93pvb  190  1  82661833    500732
10-AUG-11 09.00.53.960   AM   26816  4qk3ay7bq4pab 1250  1 571678928    508307
10-AUG-11 09.00.53.960   AM   26816  2skr3f87yx371    0  0   1648390   1648390
10-AUG-11 09.00.53.960   AM   26816  7d36vg5ntu4x4    1  1   1651535   1651535
10-AUG-11 09.00.53.960   AM   26816  b2q33zan1bk40    1  1   2239386   2239386
10-AUG-11 09.00.53.960   AM   26816  3u19w33vtv358    1  1   4043676   2473630




DBA_HIST_SQLSTAT中没有SQL语句，要查看SQL语句，还要和DBA_HIST_SQLTEXT关联。此视图中没有时间、SNAP_ID这些列，只有SQL_ID列。以上面的查询结果为例，查看物理读最多的SQL是哪条的语句如下：




selectDBID,SQL_ID,SQL_TEXT from DBA_HIST_SQLTEXT where sql_id='3u19w33vtv358';
DBID SQL_ID        SQL_TEXT
---------- ---------------------------------------- 
 978291946 3u19w33vtv358 insert /*+append*/ into 
***.*******
select * from *****.en_ 




这是条同步语句。

另外，在DBA_HIST_SQL_PLAN中，还有历史执行计划，此视图也是只有SQL_ID列，没有时间和快照ID列。

另外，还有一个视图必须交代一下，即ASH（ActiveSessionHistory）。从名字就可以知道，这些视图着重反映数据库的“历史”情况，对于诊断数据库的“历史”问题很有帮助。通常从发现数据库有问题，到DBA登录到数据库查看情况中间，至少会有十几分钟的时间，有可能DBA登录数据库查看时，问题已经没有了。通过ASH类历史视图，可以查看几分钟前，甚至几个小时、几天前的等待事件等信息，从而帮助DBA诊断问题是如何产生的。

ASH对应的视图就是V$ACTIVE_SESSION_HISTORY，Oracle每秒会将所有会话非Idle类的等待事件记录到此视图中。此视图的所有数据都在内存中，Oracle会定期将数据写到DBA_HIST_ACTIVE_SESS_HISTORY中，此数据字典视图存储在磁盘中。


第3章　Buffer Cache内部原理与I/O

上一章将调优排故可以使用的等待事件、资料等内容大概介绍了一下。从本章开始，将分门别类地对这些资料、等待事件，以及它们所涉及的原理进行详细剖析。首先要分析的是Buffer Cache，因为它是Oracle中最重要的内存池之一。

阅读本章，需要对Oracle体系结构中的内存结构、SGA、Buffer Cache有基本的了解。如果还不知道Buffer Cache的作用、SGA各个部分的基础知识，需要先行阅读相关基础资料。

在开始介绍Buffer Cache内容前，先介绍两个名词，按照IT界的惯常叫法，对于一个块，在磁盘中叫Block（块）；在内存中通常称为Buffer。后面将沿用这个习惯叫法。

在Buffer Cache中最重要、最难理解的部分就是它的各种链表，包括HASH链表、LRU链表、检查点队列链表等。因此本章将以链表为主线，挖掘Buffer Cache的工作原理。


3.1　HASH链表

作为磁盘数据块的缓存，Buffer Cache在Oracle的所有内存池中是最大的，几十GB的Buffer Cache比比皆是，偶尔也能遇到上百GB的Buffer Cache。这么大的空间Oracle是如何管理的呢？要准确回答这个问题，得首先从基本问题开始：假设进程要访问5号数据文件中的第1234号块，Oracle如何知道这个块是否在Buffer Cache中呢？如果在的话，它的具体地址是多少呢？

答案是：使用HASH算法。


3.1.1　HASH链表与逻辑读

如果使用得当，HASH算法是所有搜索算法中最快的。在Oracle中，几乎所有在内存中搜索数据的算法都采用HASH算法。如果对HASH算法不了解，可以先阅读一下本书的附录。

HASH算法中有一个重要的概念：Bucket。Buffer Cache中的HASH Bucket数量，由_db_block_hash_buckets参数设置。一般情况下，不需要修改此参数（后文会有一个关于此参数调节的案例）。

如果用图来表示，所有的HASH Bucket结构如图3-1所示。
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图3-1　HASH表结构

当进程要读取某一个数据块时，比如，要读取5号文件中的第1234号块，它将根据文件号、块号来计算HASH值。假设此处计算出的HASH值为X，那么进程将根据此值，直接定位到Bucket X，如图3-2所示。
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图3-2　HASH表定位

定位到这个Bucket后，就可以读取它里面的内容。它里面的内容如图3-3所示。

简单地说，在每个Bucket中，都只保存一个指向Cache Buffers Cache链表（简称CBC链表）的链表头。

先要简单说一下什么是链表。比如有3个人，张三、李四和王五，他们分别住在不同的地方。假设张三的住址是“中山路123号”，李四的住址是“延安路456号”，王五的住址是“长安街789号”。
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图3-3　HASH表和Cache Buffers Cache链表

找一张纸，写上李四的住址“延安路456号”，放在张三家中。这张纸，就是指针，它指向李四。这张纸放在张三家中，可以说张三指向李四。同理，将王五的地址放在李四家中，即“李四指向王五”。

这样一来，张三指向李四、李四指向王五。这就是单向链表。在数据结构中，张三、李四、王五被统一称为链表的Node（节点），本章后面也会使用这个统一的称呼：Node。

除单向链表外，当然还有双向链表。张三指向李四，李四指向张三；李四指向王五，王五指向李四，这就是双向链表。Oracle中所有的链表都是双向链表。

张三、李四、王五一旦形成链表，以后再找这3个人就方便了，不需要记住他们3个人的地址，只需记住一个人的地址就可以了。

将张三的地址“中山路123号”，写到一张纸上，由于张三是链表中开头第一个人，因此这张纸就叫“指向链表头的指针”。

Oracle HASH表的Bucket中存放的是什么呢，就是“指向链表头的指针”。

假设张三、李四、王五他们几个都是记录Buffer Cache中Buffer的位置、状态等信息的，他们被称为Buffer Header（简称为BH）。

Buffer Cache中每一个Buffer都有一个Buffer Header，但是碰巧张三、李四、王五他们的HASH值一样，因此，他们几个人被组织成了链表，这个链表称为CBC链表。Buffer Cache的HASH表的Bucket中，存放的就是CBC链表的链表头。

如果已经学过HASH算法，可以知道这种情况就叫“HASH冲突”。所有的HASH算法，都无可避免HASH冲突的问题。解决HASH冲突问题的办法，就是在每个HASH Bucket后面建立一个链表。

现在既然已经找到Bucket X了，下一步当然就是读取它里面存放的CBC链表头，再接下来则是搜索链表了。进程将逐个比较每个BH中记录的文件号、块号，直到找到需要的为止。在图3-3中，Bucket X中第二个BH就是目标了。

接下来，再看一张图，如图3-4所示。
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图3-4　逻辑读过程
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 图3-4中所画BH大小不同，这是因为后面要进一步扩展此图。实际上Oracle中每个BH的大小是固定的。



可以看到，在BH中有一项信息很重要，即BA（Buffer Address）。它是5号文件第1234号块在Buffer Cache中的地址。进程根据这个地址，直接访问Buffer就可以了。

通过这几张图，将进程在Buffer Cache中搜索Buffer的过程描述了一下。下面总结一下，搜索Buffer有以下几个步骤：

1）进程根据要访问块的文件号、块号，计算HASH值。

2）根据HASH值找到HASH Bucket。

3）搜索Bucket后的链表，查找哪个BH是目标BH。

4）找到目标BH，从中取出Buffer的BA。

5）按BA访问Buffer。

这个过程就是Oracle逻辑读的过程。如果搜索Bucket后的BH链表，没有找到包含目标文件号、块号的BH，那就证明Buffer Cache中不包含目标块，就只能物理读了。


3.1.2　Cache Buffers Chain Latch与Buffer Pin锁

SGA中是公共内存，哪怕要访问公共内存中的一个字节，都需要有某种锁机制保护。Oracle采用的锁机制就是Latch和Mutex。

在以上逻辑读的过程中，搜索Bucket后的链表，还有访问BH中的BA，都需要Latch的保护。这个Latch就是Cache Buffers Chain Latch（简称CBC Latch）。

基础较好的读者对前面的内容已经有所了解，下面更进一步来了解CBC Latch。为了让大家对CBC Latch有更形象的理解，这里用一幅图来表示，如图3-5所示。
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图3-5　CBC Latch示意图

在图3-5中，Oracle在链表前加了一把锁，如果想访问链表，必须先申请获得这把锁。这个锁就是CBC Latch。

它不单保护对链表的访问，当在链表中找到目标BH时，有时还要对BH进行修改，修改的目的是为了加锁，此处的锁可以称为Buffer Pin锁。在修改完BH中Buffer Pin锁的状态后，CBC Latch就可以释放了。

之后，进程将在Buffer Pin锁的保护下访问Buffer。

总结一下，获得CBC Latch后，进程要完成两个工作：

1）搜索链表，查找目标BH。

2）修改BH中Buffer Pin锁的状态。

Buffer Pin锁有多种模式，最常见的有共享（用字母S表示）、独占（用字母X表示）两种模式。在没有加锁的时候，Buffer Pin锁的值将是0。
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 Buffer Pin锁还有一种模式也较为常见，就是为“当前读”加锁，后文中会有介绍。



如果只是逻辑读，进程会将Buffer Pin锁的状态设置为S模式；如果是DML操作，要修改Buffer，进程将把Buffer Pin锁设置为X模式。

Buffer Pin锁的详情后面再描述，先回到CBC Latch上来。事实上，图3-5并不是十分准确，从该图中很容易得出，每个HASH Bucket都有一个专门的CBC Latch保护，但其实不是。事实上，一个CBC Latch要保护好几个Bucket，如图3-6所示。
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图3-6　一个CBC Latch保护几个Bucket

在图3-6中，Bucket X、Bucket Y、Bucket Z三个Bucket都和同一个CBC Latch相关。也就是用同一个CBC Latch保护了3个Bucket。

但要注意的是，每个Bucket后还是有各自的链表，只是这些链表都用同一个CBC Latch保护而已。

Oracle这样做的目的是为了节约内存。因为每个Latch都会占用一部分内存，如果每个Bucket都对应一个CBC Latch，那么就会多占用一些内存。

可以通过如下方式统计CBC Latch所占的内存量：




select to_number(b.addr,'xxxxxxxxxxxxxxxxxxxxx')-
       to_number(a.addr,'xxxxxxxxxxxxxxxxxxxxx') 
from
       (select rownum rid, addr from 
         V$LATCH_CHILDREN where 
             name='cache buffers chains' order by addr) a,
       (select rownum rid, addr from 
         V$LATCH_CHILDREN where 
            name='cache buffers chains' order by addr) b
       where a.rid=b.rid+1 and rownum<=1;




这条语句执行的结果如下：




TO_NUMBER(B.ADDR,'XXXXXXXXXXXXXXXXXXXXX')-TO_NUMBER(A.ADDR,'XXXXXXXXXXXXXXXXXXXXX')
-----------------------------------------------------------------
200




可以看到，每个CBC Latch占用了200字节内存。如果CBC Latch太多，按每个Latch 200字节来算，加起来还是会占很大一块内存的。

在图3-6中，在5号文件1234号块的BH中，添加了一行：Buffer Pin。它其实只是BH中的几个字节，但它同时也是一个锁。只有将它成功地修改成S或X，才能进一步访问Buffer。

再强调一下，开始访问Buffer的时候，CBC Latch就释放了，Buffer的访问将在Buffer Pin锁的保护下完成。

访问完Buffer后，当然还要释放Buffer Pin锁，也就是说，还要修改BH中的Buffer Pin锁。修改这个锁时，同样还需要CBC Latch的保护。事实上，CBC Latch一共也就这么两个作用，即保护链表和保护BH。

CBC Latch也有两种持有模式：共享和独占。但要注意的是，不同于Buffer Pin锁用读、写形式来决定锁的模式，就算为了“读”而持有CBC Latch，有时会是独占模式，而有时则会是共享模式。CBC Latch的持有模式取决以下4个要素：

1）对象类型（唯一索引、非唯一索引等）。

2）块类型（根块、叶块或表块等）。

3）操作（读、修改）。

4）访问路径（Accees Path）。

前面所提的流程一直都是独占CBC Latch的。

除有唯一索引外，在大多数情况下，无论是读还是写，访问表块都将以独占模式获得CBC Latch。

另外，索引的根块、枝块只要不修改，都是以共享模式获得CBC Latch的。

注意，前面说过，CBC Latch的目的有两个：保护链表和保护BH。其实Oracle所有锁的根本原理就是，只要不修改，都以共享模式获得。如果涉及修改，当然就要以独占模式获得了。

对于Buffer，就算只是读其中的数据，仍然要修改BH中Buffer Pin锁的状态。而修改BH，自然就要以独占方式请求CBC Latch了。具体步骤如下：

步骤1：以独占方式获得CBC Latch，如图3-7所示。

[image: ]


图3-7　逻辑读时独占CBC Latch

步骤2，在独占CBC Latch的保护下，修改BH中的Buffer Pin锁，将锁状态改为S（原来是0），如图3-8所示。
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图3-8　修改锁状态

步骤3：BH中的Buffer Pin锁状态修改完毕，释放独占的CBC Latch，如图3-9所示。
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图3-9　释放CBC Latch

步骤4：在共享Buffer Pin锁的保护下，到BH中的BA找到Buffer的地址，读取Buffer中的数据，如图3-10所示。
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图3-10　读取Buffer中的数据

这是一般逻辑读的流程。但是对于索引的根块、枝块等这些块的查询频度，要远高于叶块和表块。这点应该很容易理解，如果你的索引有100万个块，但根块只有一个。无论访问这100万个块中的哪一个，都要先访问根块。可以想象，根块、枝块的查询频度要比叶块和表块高得多。但根、枝块的修改频度，则又会远低于叶块、表块。

在这种情况下，如果每次查询根块、枝块都以独占模式获得CBC Latch，再以共享模式得到Buffer Pin锁，然后查询Buffer数据。虽然这在Buffer Pin锁相关步骤不会产生等待，但由于CBC Latch是独占的，必然导致那里产生激烈的竞争。

如何进行优化调整呢？Oracle公司的开发人员还是很聪明的，他们清楚，独占CBC Latch的目的，是为了保护修改BH中Buffer Pin锁状态的过程。如果不去修改Buffer Pin锁，那么对于BH，就只剩下读操作了。既然只有读，也就没必要以独占模式获得CBC Latch了。因此优化调整后的具体步骤如下。

步骤1：以共享方式获得CBC Latch（在前面方法中，是以独占方式获得Latch的），如图3-11所示。
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图3-11　共享CBC Latch

步骤2：在共享CBC Latch保护下，搜索链表。查询BH中的BA，如图3-12所示。在此步骤中，不需要对Buffer Pin锁的状态进行修改。
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图3-12　搜索链表

步骤3：在共享CBC Latch保护下，根据BH中BA地址，查询Buffer中的数据，如图3-13所示。
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图3-13　查询Buffer中的数据

步骤4：查询Buffer数据完毕，释放CBC Latch，如图3-14所示。
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图3-14　释放CBC Latch

看到和刚才的区别没？在此过程中，共享CBC Latch一直持续到读取Buffer数据结束，没有修改Buffer Pin锁的过程。

虽然CBC Latch加载的时间长了些，但由于是共享模式，在大量读取操作的环境中，可以有效降低竞争。索引根块、枝块的绝大多数操作都是读，除非发生了索引分裂。

除了普通索引的根块、枝块外，在有唯一索引、索引唯一扫描时，索引的根块、枝块，还有叶块、表块都将以共享CBC Latch的方式保护。

假设唯一索引的索引列是ID，当以ID为准使用等值条件查询时，也就是说，条件是“where id=?”，那么，根块、枝块、叶块、表块将全部是共享CBC Latch，不再有独占CBC Latch。而如果条件不是等值条件，则和非唯一索引一样，只有根块、枝块是共享CBC Latch、无Buffer Pin锁的方式，而叶块、表块还是独占CBC Latch方式。

也就是说，在索引唯一访问路径（INDEX UNIQUE SCAN）下，从根块到表块将全是共享CBC Latch。需要注意的是，用ROWID方式直接逻辑读表块（TABLE ACCESS BY USER ROWID），也应是独占CBC Latch方式。


3.1.3　Cache Buffers Chain Latch的竞争

下面谈谈CBC Latch的竞争情况。

前面在图3-6中已经有描述，一个CBC Latch可保护多个链表，而且它除了保护链表的访问以外，还要保护BH的读和修改操作。而一个链表中，可能会有多个BH，这样算下来，一个CBC Latch除了操作多个链表以外，还要保护数目更多的BH。因此，当CBC Latch出现竞争时，可能是如下两种情况：

1）多个进程频繁地以不兼容的模式申请获得某一CBC Latch，访问此CBC Latch保护的不同链表和不同BH。

2）多个进程频繁地以不兼容的模式申请获得某一CBC Latch，访问此CBC Latch保护的同一链表下的同一BH。

在这两种情况中，第一种情况被称为热链竞争，第二种情况被称为热块竞争。

热链竞争最容易解决。多个进程其实访问的是不同的BH，只不过恰好这些BH在同一CBC Latch保护下（这种巧合的情况当然比较少见，但偶尔也会遇到），这时，解决方案很简单，可对两个隐藏参数中的一个进行修改，即_db_block_hash_buckets和_db_block_hash_latches，它们分别控制HASH Bucket的数量和CBC Latch的数量。这样一来，BH和HASH Bucket的对应关系就会被重新计算。原本在同一链表中的BH，重新计算后很可能就不在同一链表中了。

下面来举个“热链竞争”情况的案例，通过该案例，再详细了解一下该情况。

步骤1：模拟热链竞争。

1）任意找一个表，这里以VAGE表的第一行为例，先找出它对应的Latch。




SQL> select dbms_rowid.ROWID_RELATIVE_FNO(rowid) file_id,dbms_rowid.rowid_block_
number(rowid) block_id from vage where rownum=1;
   FILE_ID   BLOCK_ID
---------- ----------
        12       4899




在得到VAGE表第一行所在的文件号、块号后，再在x$bh中得到Latch。




SQL> select HLADDR from x$bh where file#=12 and dbablk=4899;
HLADDR
----------------
00000003AB7010B8




2）查询此Latch保护的Buffer有哪些。代码如下：




SQL> select file#,dbablk,owner,object_name from x$bh a,dba_objects b where hladdr=
'00000003AB7010B8' and a.obj=b.data_object_id ;
     FILE#     DBABLK OWNER OBJECT_NAME
---------- ---------- ----- --------------------
         1      20188 SYS   OBJ$
         1      24526 SYS   IDL_UB1$
         2      10580 SYS   SMON_SCN_TO_TIME_AUX
         2      10580 SYS   SMON_SCN_TIME
        12       4899 LHB   VAGE




这是目前Latch00000003AB7010B8所保护的Buffer，共有5个。下面就以SMON_SCN_TIME为例，模拟一个热链竞争。

3）确定SMON_SCN_TIME第一行的ROWID。代码如下：




SQL> select DBMS_ROWID.ROWID_CREATE(1,267,2,10580,1) from dual;
DBMS_ROWID.ROWID_C
------------------
AAAAELAACAAAClUAAB




这里显示了2号文件10580号块第1行的ROWID。下面就以这一行为例，模拟热链竞争。

4）模拟热链竞争。在两个会话中分别执行如下两块程序：




declare
r number;
begin
for i in 1..10000000 loop
select count(*) into r from SYS.SMON_SCN_TIME where rowid='AAAAELAACAAAClUAAA';
end loop;
end;
/
declare
n varchar2(40);
begin
for i in 1..100000000 loop
select name into n from lhb.vage where id=1;
end loop;
end;
/




这两块程序在循环中不断地访问同一个Latch保护的不同的Buffer，这会造成CBC Latch热链竞争。

在另一个会话中查看等待事件，不难发现如下的等待事件：




SQL>select sid,event,p1raw,p2rawfrom v$session where wait_class<>'Idle' order by event;
SID EVENT                        P1RAW            P2RAW           
---------- -------------------------------------  ----------------
237 SQL*Net message to client    0000000062657100 0000000000000001
255 latch: cache buffers chains  00000003AB7010B8 0000000000000096
25 latch: cache buffers chains   00000003AB7010B8 0000000000000096




P1RAW是Latch地址，P2RAW是Latch编号（v$latch_children的latch#列）。通过P1RAW可以知道发生竞争的就是latch：00000003AB7010B8。

步骤2：修改Latch数量。

可以查看_db_block_hash_latches参数，了解数据库中原来CBC Latch的数量。在笔者的测试环境里，原来有4096个CBC Latch，这里试着将数量改为32768个。




SQL> alter system set "_db_block_hash_latches"=32768 scope=spfile;
System altered.




这是一个静态参数，只能先改参数文件，再重启数据库了。代码如下：




SQL> shutdown immediate;
Database closed.
Database dismounted.
ORACLE instance shut down.
SQL> SQL>
SQL> startup
ORACLE instance started.
Total System Global Area  751648768 bytes
Fixed Size                  2214696 bytes
Variable Size             218105048 bytes
Database Buffers          524288000 bytes
Redo Buffers                7041024 bytes
Database mounted.
Database opened.
SQL>




下面查询一下当作测试的表，让块进入Buffer Cache。




SQL> select count(*) from lhb.vage;
COUNT(*)
----------
       100
SQL> select count(*) from SYS.SMON_SCN_TIME;
COUNT(*)
----------
       1320




再确认一下这两个表的Buffer，是否还是用同一个Latch保护着。先看一下LHB.VAGE表：




SQL> select HLADDR from x$bh where file#=12 and dbablk=4899;
HLADDR
----------------
00000003AB3E5ED0




12号文件4899号块现在对应的CBC Latch是00000003AB3E5ED0。再看一下SYS.SMON_SCN_TIME表：




SQL> select HLADDR from x$bh where file#=2 and dbablk=10580;
HLADDR
----------------
00000003AB3E5F98




2号文件10580号块的CBC Latch是00000003AB3E5F98，看来已经和VAGE表中ID为1的行所在块的CBC Latch不一样了。可以再试着运行一下前面的两段PL/SQL程序块，会发现不再有latch: cache buffers chains竞争了。

需要说明的是，不推荐使用修改db_block_hash_buckets和_db_block_hash_latches的方法。只有在实在无计可施时，才可以考虑使用这种方法。

除了以上所说的热链竞争外，第2种情况就属于“热块”竞争了。

热块竞争比较难解决，但好在这种竞争一般不会出现。以前索引的根块、枝块查询频度高，很容易导致热块竞争，但在Oracle 9iR2之后，Oracle已经对这一部分进行了优化（前文已有过详细讨论），根块、枝块现在使用的都是共享模式的CBC Latch。因而，现在出现CBC Latch竞争的大多数情况，都是SQL语句执行计划不合理导致的，只需要调优SQL即可。但也有些情况是SQL调优所不能解决的。比如，某个应用中有一个很小的表，只有十几行数据，如此小的表没有为它建立索引，每次访问都是全表扫描。后来当查询压力逐渐加大时，这个表的块上就出现了大量的CBC Latch竞争。查看这个表的SQL查询，发现有很多SQL是等值查询，因此，这个问题的解决方案很简单，即建立一个唯一索引。

关于这个案例，下面也来模拟一下。

仍以VAGE表为例，它只有100行，不用为它建立索引，或只建立普通非唯一索引。分别在两个会话执行下面的PL/SQL程序块：




declare
n varchar2(40);
begin
for i in 1..100000000 loop
select name into n from a5 where id=i;
end loop;
end;
/




在另一个会话中观察竞争情况，可以看到如下结果：




SQL> select sid,event,p1raw,p2raw from v$session where wait_class<>'Idle' order by event;
SID EVENT                       P1RAW            P2RAW
---------- --------------------------- ----------------------------
237 SQL*Net message to client   0000000062657100 0000000000000001
255 latch: cache buffers chains 00000003AB379B30 0000000000000096
18 latch: cache buffers chains  00000003AB379B30 0000000000000096




可以看到，两个会话遇到了大量latch: cache buffers chains竞争。本来ID列上有非唯一索引，下面将它重建为唯一索引：




SQL> drop index lhb.vage_id;
Index dropped.
SQL> create unique index lhb.vage_id on lhb.vage(id);
Index created.




再次在两个会话中执行前面的PL/SQL程序块，这时，latch: cache buffers chains竞争已经没有了，变成了其他竞争。




SQL> select sid,event,p1raw,p2raw from v$session where wait_class<>'Idle' order by event;
SID EVENT                     P1RAW            P2RAW
---------- -------------------- ---------------- ----------------
237 SQL*Net message to client 0000000062657100 0000000000000001
255 cursor: pin S             00000000676404F8 00
18 cursor: pin S             00000000676404F8 000000FF00000001




可以看到变成了Mutex相关的竞争。关于Mutex的内容，在共享池章节中有详细描述。

这个案例的解决方案看似很简单，但是，简单是建立在对CBC Latch深入了解基础上的。如果只知道读是共享Latch、写是独占Latch的话，将无法解决此问题。

只要有锁，就有竞争。逻辑读时的锁，除了CBC Latch，还有Buffer Pin锁。Buffer Pin锁的相关等待事件就是Buffer Busy Waits。

Buffer Pin锁有两种模式：共享和独占，分别对应读、写两种操作。如果要读一个Buffer，先要获得共享的Buffer Pin锁，这样才能读这个Buffer。写则是要先获得独占Buffer Pin锁，然后才能修改Buffer。

至于Buffer Pin锁的阻塞模式，写与写互相阻塞，这是毋庸置疑的。但读与写之间的阻塞模式，Oracle 10g后的版本中就未再简单地让它们阻塞了事，而是很巧妙地对并发的读、写操作进行了优化。了解这个优化过程，不仅对DBA诊断Buffer Busy Waits竞争很有用，对于开发者来说，了解别人的优秀算法，也能起到开拓思路的作用。下面就一起来看看。假设A进程先发起读操作，B进程后而后发起写操作，这样一来，B进程的写会被A进程的读阻塞。但是，根据测试，B并不会被A阻塞。过程如下：

步骤1：A进程在BH中成功地设置了共享Buffer Pin锁。注意，此时A进程已经释放了CBC Latch。CBC Latch的目的之一就是保护Buffer Pin锁的设置过程，这在前文中已经重点描述。Buffer Pin锁设置成功了，当然就要释放CBC Latch。A进程会在Buffer Pin锁的保护下读Buffer中的数据，如图3-15所示。

步骤2：B进程想修改Buffer，它首先获得CBC Latch，如图3-16所示。
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图3-15　设置Buffer Pin锁
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图3-16　获得CBC Latch

步骤3：B进程查看BH中Buffer Pin锁的状态，发现其他进程留下的S锁，如图3-17所示。B进程会等待吗？当然不会。
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图3-17　查看Buffer Pin锁状态

步骤4：在这一步中B进程会做很多工作。它会在原来的BH中也留下一个共享的Buffer Pin锁，然后释放CBC Latch。在共享Buffer Pin锁的保护下，将原来的Buffer 复制到Buffer Cache里另外的Buffer中（这个过程Oracle称为Buffer克隆，即Buffer Clone），如图3-18所示。然后还要增加一个新的BH，这一过程又要在CBC Latch的保护下进行。新的BH建立完毕后，释放CBC Latch。这一步完成后的最终结果如图3-18所示。HASH链中多了一个一模一样的BH，下面的Buffer Cache池中则多了一个一模一样的Buffer。

注意，在图3-18中BH中多了一行：STATUS。顾名思义，STATUS表示Buffer的状态。在Buffer克隆开始时，原Buffer的BH中STATUS值为XCUR。Buffer克隆的目标Buffer BH中的STATUS没有值。

对于这个状态列的意义，可通过图3-19来介绍。

步骤5：在源Buffer已经成功复制到另外的Buffer中、原来的CBC链中增加一个新的BH后，从本步骤开始，首先获得CBC Latch，修改源BH中的STATUS为CR，新BH中的STATUS为XCUR。同时，在新BH中，设置独占Buffer Pin锁，准备开始修改Buffer。到此为止，Buffer克隆才算结束。
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图3-18　Buffer克隆
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图3-19　STATUS的意义

Buffer克隆结束后，Buffer Cache中多了一个新的STATUS为XCUR的Buffer，原Buffer的STATUS则被改为CR。

CR的本意为一致读（consist read），在这里，我们只需要知道，它不是当前块。XCUR是当前块，代表它里面包含用户所有最新的修改。

Oracle之所以能做到读不阻塞写，奥秘就在此。将A进程正在读的Buffer转为CR块，另外复制一个Buffer作为XCUR块。A进程正在读Buffer数据时，它只持有Buffer Pin锁，并不持有CBC Latch，因此B进程可以申请CBC Latch，修改A进程正在读的Buffer的BH，将它的状态改为CR。这对A进程的读操作并不会产生影响，因为A进程正在读的是Buffer数据，而B进程修改的是BH。

让我们将这组图补充完整吧。

步骤6：释放CBC Latch。在独占Buffer Pin锁的保护下，修改对应Buffer，如图3-20所示。
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图3-20　修改对应Buffer

若这个时候正好又来个C进程，也要读5号文件中的1234号块，会是什么情况呢？当然就要等待了。C进程要在状态为XCUR的BH中加共享的Buffer Pin锁。但是这个BH中正有一个独占Buffer Pin锁，因此C进程被阻塞。这个等待事件当然就是大名鼎鼎的Buffer Busy Waits了。

这就是Oracle 10g后直到Oracle 12c中Buffer Busy Waits的重要改变：读不阻塞写，而写阻塞读。

因此，造成Buffer Busy Waits等待的“元凶”只能是DML语句。如果在AWR中看到Buffer Busy Waits，那就从DML上找原因吧。

做个简单的测试就可以证明前面所讲的内容。

在会话31中运行如下脚本：




declare
j number;
begin
for i in 1..3000000 loop
select id2 into j from a1 where rowid='AAADUhAAEAAAACDAAA';
end loop;
end;
/




它反复读取某一行。

在会话32中运行如下脚本：




begin
         for i in 1..300 loop
         update a1 set id2=id2+0 where rowid='AAADUhAAEAAAACDAAA';
         end loop;
         commit;
end;
/




在另一会话中查询等待事件。




SQL> select sid,
EVENT,
TOTAL_WAITS,
TOTAL_TIMEOUTS,
TIME_WAITED_MICRO/100,
TIME_WAITED_MICRO/TOTAL_WAITS/100
from V$SESSION_EVENT 
where sid in (31,32) and event in ('buffer busy waits');
SID EVENT TOTAL_WAITS TOTAL_TIME TIME_WAITED_MICRO/100 TIME_W
------------------------------ --------------------- ------
31 buffer busy waits  1       .08                       .08




可以看到，只有31号会话中有Buffer Busy Waits。而32号执行DML，读不会阻塞写，因此32号会话中没有等待。

接下来，将32号会话中的循环次数提高至600次。代码如下所示：




begin
for i in 1..600 loop
update a1 set id2=id2+0 where rowid='AAADUhAAEAAAACDAAA';
end loop;
commit;
end;
/




将32号会话和31号会话中的匿名块再同时运行一次，然后观察等待事件。




SQL> /
SID EVENT  TOTAL_WAITS TOTAL_TIME  TIME_WAITED_MICRO/100 TIME_W
---------------------------------- ----------------- ------
31  buffer busy waits  64       0      15.27         .23859375
32  buffer busy waits   6       0       3.06         .51




除了31号会话中的查询有Buffer Busy Waits外，32号的修改也有了Buffer Busy Waits。但与31号会话的64次等待相比，32号的6次等待只有其1/10。

按照前文所说，修改操作应该不会被select阻塞，为什么32号会话还会有6次Buffer Busy Waits呢？这6次Buffer Busy Waits等待发生在回滚段块上。

虽然31号会话的查询不会阻塞32号会话的修改，但是，当31号会话要读UNDO Block，构造CR块时，它会在UNDO Block的Buffer上加更高级别的共享Buffer Pin 锁。这种Buffer Pin 锁将阻塞32号会话向UNDO Block中写入前映像数据。

关于这点，可以通过控制事务持续时间的长短，影响构造CR块的次数来进行测试比较。

先来试试稍微长一些的事务，修改执行Update的程序块如下：




begin
for i in 1..60000 loop
   update a1 set id2=id2+0 where rowid='AAADUhAAEAAAACDAAA';
   if mod(i,500) = 0 then 
            commit;
   end if;
end loop;
commit;
end;
/




上面的修改很简单，在循环中加了一个if条件语句，每500次update则提交一次。至于刚才的查询程序块，则不必做修改。

先看一下当前两个会话的Buffer Busy Waits情况。




SQL> /
SID EVENT TOTAL_WAITS TOTAL_TIME TIME_WAITED_MICRO/100 TIME_W
------------------------------ --------------------- ------
31 buffer busy waits 5050209.88 .41560396
32 buffer busy waits94960 2909.11.306351095




下面，在两个会话中分别执行测试程序块，在31号会话中的update执行完成后，将32号会话中的select也用组合键Ctrl+C停掉（此步骤略），然后再次查看两个会话的Buffer Busy Waits。




SQL> /
SID EVENT TOTAL_WAITS TOTAL_TIME TIME_WAITED_MICRO/100 TIME_W
------------------------------ --------------------- ------
31 buffer busy waits 10140424.61.418747535
32 buffer busy waits214010 6370.8.297687024




两次结果相减，31号会话有509次Buffer Busy Waits，32号会话中的查询有11905次等待。

下面，将update的程序块再次修改如下：




begin
for i in 1..60000 loop
    update a1 set id2=id2+0 where rowid='AAADUhAAEAAAACDAAA';
         commit;
end loop;
commit;
end;
/




将if语句去掉，每次修改都提交，这样事务每次只做一次修改。再次在31、32两个会话中分别运行两段测试程序。之后，显示Buffer Busy Waits如下：




SQL> /
SID EVENT TOTAL_WAITS TOTAL_TIME TIME_WAITED_MICRO/100 TIME_W
------------------------------ --------------------- ------
31 buffer busy waits 10230428.72.419081134
32 buffer busy waits336770 254674.127.56225673




可以看到当31号会话中的事务缩短时，32号会话中的查询更少需要构造CR块，因此，31号会话在UNDO块上的Buffer Busy Waits大大减少，只有8次。

虽然select在构造CR块时也能阻塞DML，但这只存在于事务持续时间较长时，平均而论，绝大多数情况下还是DML阻塞select。因此，这并不影响一开始给出的结论，就是Buffer Busy Waits的问题多是由DML慢造成的，提高DML速度，可以大大减少Buffer Busy Waits时间。刚才说到如何确认Buffer Busy Waits的“元凶”，出现Buffer Busy Waits问题，一般的解决思路还是找到“元凶”，查看是什么语句或应用造成的问题，是否可以先从语句、应用的层面上优化。对数据库本身的优化，我们能做的工作不多，通常因为CBC Latch和Buffer Busy Waits都是热块竞争，因此解决方式也类似，就是分散数据。可以采用的方法有使用更小的块大小、增大Pctfree，或重建表为HASH分区表。

在这些方法中，笔者觉得将表重建为HASH分区表最可行，而且笔者也曾经使用这种方式解决热块竞争。但任何Oracle特性都有两面性，HASH分区打散了数据，减少了争用，但如果有全局索引，它的Cluster Factor（聚簇因子）会比非HASH分区表更差，RANGE扫描代价更高，这是在使用HASH分区时要注意的。

要解决争用，找到“元凶”很重要。在第1章中曾讲过一个例子，由于大并发插入引发的Buffer Busy Waits，还记得该案例的解决方案吗？使用8MB区大小，手动插入前60MB数据再删除、抬高高水点，让并发插入可以针对更多的块。总结一下，就是“抬高高水点，解决Buffer Busy Waits”。

出现问题时，重要的是找到问题的根源，从这个根源出发，才能更有效地解决问题。解决问题的思路，可能是千变万化的，但万变不离其宗，都是要根据原理找到问题的“根”。

除了这些通常的解决方式外，还有一个解决方案：既然Buffer Busy Waits主要是由写阻塞读，或写与写互相阻塞所导致的，只要减少写操作持有独占Buffer Pin锁的时间，则总体层面上Buffer Busy Waits的等待时间也会减少。下面看一个这方面的案例。

曾经应朋友之邀，帮忙诊断一个数据库问题。其Oracle版本为10.2.0.4，单实例的，出现的问题很普通，就是对客户的反应慢。

以半小时为周期，查了几份AWR，I/O没有问题，日志文件写I/O有点慢，但量不大。TOP5等待中，Buffer Busy Waits排得比较靠前。于是优化了几个逻辑读比较高的SQL，客户反应慢的操作已经有所好转。再看Buffer Busy Waits，有所缓解，但在AWR报告中还是有点靠前。

然后，观察ASH视图，发现Buffer Busy Waits有明显的、不定时的周期性。每隔一段不定长的时间，比如10分钟左右，就会突然高一下。同时还发现Log file sync也会突增一下，但升幅没有Buffer Busy Waits高。Buffer Busy Waits和Log file sync既然同时出现，看起来该问题很可能和日志文件有关联。由于总是10分钟左右出现一次，因此怀疑是日志切换所致，进一步查看日志文件的切换时间，终于定位到问题的根源：日志切换。

每次日志切换时，Buffer Busy Waits的等待总会突然严重一些，而后下降至正常水平。

Buffer Busy Waits竟然和日志文件有关联，这还是第一次注意到。一般情况下应该是Log file sync和日志切换的关联要比Buffer Busy Waits大才对。但为什么这里却看到了相反的结果？出现这个问题的原因找到了，但更大的困扰又来了：这一切的原因是什么？而且，尝试手动切换了一个日志后，发现等待Buffer Busy Waits的会话都正在执行select，没有DML。

日志切换会导致select等待Buffer Busy Waits，这是观察到的结果。

为了测试是否在所有的数据库中都是如此，于是到测试环境进行测试。具体如下。

环境为版本10.2.0.4，Redo File大小为200MB，OS为Solaris。

步骤1：打开两个测试用会话，此处的SID分别是858和859。在另一会话处记录测试前数据。




set linesize 1000
col event for a30
select EVENT,TOTAL_WAITS,TOTAL_TIMEOUTS,TIME_WAITED_MICRO/100 from v$SYSTEM_EVENT 
where event in ('buffer busy waits','log file sync');
EVENT               TOTAL_WAITS TOTAL_TIMEOUTS TIME_WAITED_MICRO/100
------------------- ----------- -------------- ---------------------
buffer busy waits   479         8              131918.28
log file sync         11         2               39382.83




步骤2：先在859会话中执行如下程序块：




declare
j number;
begin
for i in 1..30000 loop
      select count(*) into j from a1;
end loop;
end;
/




这其中，表a1的所有数据只占一块数据块，全扫描表a1只需要11个逻辑读。

然后马上在858号会话中执行包含DML的如下程序块：




declare
j number:=0;
begin
for i in 1..30000 loop
    update a1 set id=id+0 where id<=10;
    if j >= 100 then
      commit;
      j:=0;
    end if;
    j:=j+1;
end loop;
commit;
end;
/




反反复复地更新表a1，每更新100次提交一次。

步骤3：步骤2的两段程序执行完之后，再次用步骤1中的SQL统计Buffer Busy Waits和Log file sync的等待次数和时间减去步骤1时的值，同时查询V$LOG，确定是否有日志切换。

结果：反复测试了N次，在没有日志切换时，Buffer Busy Waits通常少于3万次，在29000～30000次之间。有日志切换时，这个值略有上升，在3万次到3万零几百次之间。虽然次数差别不大，但在等待时间上差别可就大多了，没有日志切换时，等待时间约为27秒，有日志切换时，则是58秒左右。

日志切换会影响Buffer Busy Waits，还因为在进行日志切换时，写日志文件会有短暂的阻塞。也就是说，写日志文件的速度会影响Buffer Busy Waits。既然走到这一步，不如再测一下，将日志文件的位置移到更快速的存储设备上，看看情况如何。从等待次数上来看，下降得不是很多，但从时间上来看，下降得非常明显，从原来的58秒（有切换）、27秒（无切换），下降到0.6秒（有切换）、0.5秒（无切换）。分别下降约100倍（有切换）、50倍（无切换）。

分别在新的和老的Redo文件存储上用dd命令测试了一下写入速度，原位置每秒写入200MB左右，新位置每秒写入700MB左右。写入速度增加了3至4倍，但Buffer Busy Waits时间减少了，只有原来的1/50。看来，日志文件的写入性能对Buffer Busy Waits的影响颇大。

依据这个结果，将Redo文件放在更快的存储设备上。存储设备中还有一个有8块盘的RAID10，将Redo文件移到上面后，Buffer Busy Waits果然又下降了很多，它不但不再出现在TOP 5中，而且几乎下降到没有。

还有一个问题：为什么日志文件的写入性能会这么严重地影响Buffer Busy Waits，进而影响逻辑读的性能呢？只要看一下Oracle 修改一个Buffer的步骤，就能明白其中的玄机。Oracle按如下步骤修改Buffer：

1）申请持有CBC Latch。

2）获取独占Buffer Pin锁。

3）释放CBC Latch。

4）生成Redo数据。

5）修改Buffer中的内容。

6）申请持有CBC Latch。

7）释放独占Buffer Pin锁。

8）释放CBC Latch。

其中，1～3步，申请持有CBC Latch，是为了在BH中获取独占Buffer Pin锁，相关内容已经在前文中详细描述。6～8步持有CBC Latch的目的是释放Buffer Pin锁。进程持有独占Buffer Pin锁后，就可以开始修改Buffer了。但在修改之前还有一项工作要做，就是第4步：生成Redo数据。

如果可以减少从第2步（获取独占Buffer Pin锁）到第7步（释放独占Buffer Pin锁）的时间，就能减少Buffer Busy Waits。道理很简单，加锁的时间短了，等待的时间自然也就短了。

如何减少第2～第7步的时间呢？这期间主要的工作就是生成Redo数据和修改Buffer内容。修改Buffer内容很简单，Oracle是调用系统函数memcpy完成相关工作的，这一步基本上没什么可优化的。生成Redo可就不简单了，详细的流程到Redo部分再描述。简单的流程是，先在PGA中记录后映像数据，再传到共享池中，然后传到Log Buffer中；如果Log Buffer没有空间，进程会先等待LGWR刷新Log Buffer中的空间，腾出空间后，进程才能继续（这时进程会等待Log Buffer Space事件）。

生成Redo流程期间，虽然不是每次产生Redo都会遭遇Log Buffer没有空间的情况，但遇到这种情况的几率还是有的。一旦Log Buffer没有空间，产生Redo所花费的时间将大大加长。根据前文所述，如果它所需的时间长，必然会增加第2～第7步的时间。因此，只要能保证Log Buffer中有空间，就可以减少Buffer Pin锁的持有时间。

那么，如何保证Log Buffer常有空间呢？Log Buffer中没有空间的原因是产生的Redo太多或LGWR写得太慢了。产生的Redo多属于应用问题，有时无法改变；至于LGWR写得慢，当然是因为I/O慢了，只要能加快I/O写的性能，就可以提高Log Buffer中空闲空间的比例，就可以增加Redo的产生速度，进而减少独占Buffer Pin锁的持有时间。因此，DBA在设计数据库架构时，记得尽可能地将Redo放在更快的存储设备上，这将可以从总体上减少Buffer Busy Waits时间。


3.2　检查点队列链表

热块、热链、Buffer Pin以及HASH链表的相关内容，就总结以上这么多。下面我们将开始了解另一个知识点：检查点队列（CKPT-Q）。

关于CKPT-Q，网上的文章可以说是不计其数，到处都是。关于它有很多疑问，下面让我们从头细数CKPT-Q。


3.2.1　检查点队列

仍然从基础开始，Buffer Cache其实就是磁盘数据文件的缓存，以修改块的操作为例，如update，只是修改Buffer Cache中的Buffer，修改完成后，update操作就算完工了。这样Buffer和磁盘中的Block就不一致了，Buffer中有用户最新修改的数据，这些数据还没有写入磁盘。这样的Buffer就是脏Buffer（也可称脏块）。脏块由DBWR进程统一写磁盘，脏块写入磁盘后就不是脏块了，所以DBWR写脏块这个过程，也叫刷新脏块。

Buffer Cache那么大，可能有几万、几十万个Buffer，DBWR要写脏块的时候，如何在Buffer Cache中找出哪些Buffer是“脏”的呢？这就需要一个链表了，它能将所有的脏Buffer都串起来，DBWR写脏块时，就是按这个链表的顺序来写的。

这样的脏块链表有两个，检查点队列（CKPT-Q）是其中一个，还有一个是LRUW。LRUW下一章再详细讨论，本节先来细数CKPT-Q。

假设现在没有任何脏块，用户发出命令，要求修改5号文件中的1234号块。流程如下：

update 5号文件中的1234号块时，块的状态首先被改为脏块。这个工作是在CBC Latch的保护下进行的，因为块状态在BH中，所以，CBC Latch的责任之一就是保护BH。之后的操作，则如图3-21所示。进程首先持有checkpoint queue latch，然后将5号文件中的1234号块加入检查点队列（CKPT-Q）。
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图3-21　修改5号文件中的1234号块

当然，块被修改时还要产生对应的Redo数据。比如，在5号文件中的1234号块中，第一行第一列是NAME，原来的值是“张三”，现在将其改为“李四”，会将Redo数据补充上，如图3-22所示。
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图3-22　修改NAME列

图3-22的右边是Redo的相关信息。假设Redo现在用到了19号Redo文件。5号数据文件1234号块的修改，后映像被记录在19号Redo文件1号块的第16字节处。19.1.16是这条Redo 记录的地址，这个地址也叫RBA，即Redo Block Address。

下面，假设5号文件中的4321号块被修改了，产生的Redo记录紧接着上条记录存放，如图3-23所示。
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图3-23　修改5号文件中的4321号块

在图3-23中，现在又有一个块被修改了，它也被加入检查点队列中。它的修改时间比5号文件中的1234号块稍晚，因此，在检查点队列中，它排在5号文件的1234块之后。它的Redo记录也在5号文件中的1234号块的Redo记录之后，假设它的Redo在19号Redo文件1号块的第400字节处，那么其RBA就是19.1.400。

按上文所说的，检查点队列的顺序应该和块变脏时产生的Redo记录顺序是一致的，但并不是每次修改块都会对检查点队列做出改变。比如，假设5号文件的1234号块又被修改了一次，如图3-24所示。
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图3-24　文件中的1234号块又修改了一次

在Redo中又产生了一条新的Redo记录，位置开始自19号文件中2号块80字节处，RBA是19.2.80，但检查点队列没有任何变化。

事实上，当块第一次被修改时，也就是由不脏变脏时，它就会被加入检查点队列中。当脏块又被修改一次时，完成修改操作的Server进程将不需持有Checkpoint Queue Latch，也不需要对检查点队列做任何变动。因此，Checkpoint Queue Latch通常不会造成竞争。因为并不是每次修改块都需要持有此Latch，只有在块由不脏变脏时，才需要此Latch，即如果我们对一个脏块反复修改，是不需要持有此Latch的。

按照上文所述的内容，5号文件的1234号块第一次被修改后（此时它还是脏块），又被修改一次。两次被修改产生了两条Redo记录，位置分别是19.1.16和19.2.80。19.1.16是第一次由不脏变脏时产生的Redo记录，这条Redo记录的地址称为Low RBA，简称LRBA。19.2.80是块已经变成脏块后，最后一次修改产生的Redo记录，它的地址称为High RBA，简称HRBA。

HRBA没有意义，而LRBA作用巨大。可以看到，整个检查点队列的顺序和LRBA的大小是一致的。可以说，检查点队列中脏块的顺序，就是LRBA的顺序。

比如，有一个块由不脏变脏了，也就是说它被修改了，假设它是6号文件135号块。由于它是在5号文件的4321号块之后修改的，因此，在检查点队列中，它会排在5号文件的4321号块之后。修改它所产生的Redo记录，也会放在5号文件的4321号文件的Redo记录之后，如图3-25所示。
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图3-25　增加一个修改记录

在检查点队列中，6号文件的135号块排在5号文件的4321号块之后。Redo记录方面，6号文件的135号块的Redo记录是19.2.300，也排在5号文件的4321号块对应的Redo记录之后。

到现在为止，共发生了4次修改，其中有两次修改是针对同一个块的，因此共有3个脏块，检查点队列中的脏块数也是3个。

再次强调一下，对于Buffer Cache中的所有Buffer，当它变脏时，都会立即被链接到检查点队列中。

将变脏的块链接到检查点队列中是修改操作的一部分，只有当这个链接操作完成时，修改操作才算完成。

回到前面的主题，在图3-25中，检查点队列里现在共有3个脏块。这3个脏块什么时候会被写到磁盘中呢？

写脏块的操作是由DBWR进程负责的。我们都知道，DBWR每3秒会被唤醒活动一次。那么DBWR被唤醒后会干些什么呢？其实很简单，它醒来后，会查看检查点队列的长度，也就是查看脏块数量。如果DBWR认为脏块太多，它就开始将脏块写到磁盘中。

暂时先不讨论DBWR在什么情况下会认为脏块太多，先来看看写脏块的过程。

上例中有3个脏块，假设此时DBWR醒来，查看脏块数，发现脏块数过多，开始写脏块，如图3-26所示。
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图3-26　DBMR写脏块过程

5号文件的1234号块被DBWR写入磁盘。因为它排在检查点队列头处，DBWR会按照检查点队列的顺序写脏块，所以第一个被写入磁盘的就是它。

当然，DBWR会先获得Checkpoint Queue Latch，然后扫描检查点队列，并按检查点队列顺序写一部分脏块。

DBWR扫描Checkpoint Queue Latch，确定了要写的脏块后，会把脏块从检查点队列中移走，移到对象队列（OBJ-Q）中，关于这部分内容会在后面章节中描述。待DBWR将要写的脏块移动完毕后，会马上释放Checkpoint Queue Latch。

事实上，DBWR并不会一次将队列中的所有脏块写完，只会写一部分，具体写多少脏块，此处暂不讨论，在下面章节中一起讨论。

假设DBWR此次活动只写了一个脏块，写完后的状态如图3-27所示。

其实在脏块写到磁盘前，它就已经被移出检查点队列了。现在，5号文件的1234号块已经不脏了，检查点队列中也没有它的身影，只剩下另两个脏块，5号文件的4321号块和6号文件的135号块。
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图3-27　写脏块后的状态


3.2.2　检查点队列与实例恢复

如果这个时候宕机了，这两个脏块中用户修改的数据就丢了，因为宕机后Buffer Cache就没了，内存中的所有信息就都丢失了，如图3-28所示。
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图3-28　出现宕机情况

即使内存中的所有信息都丢失了，图3-28右边的19号Redo 文件中的信息也不会丢失，因为它是已经写进文件中的信息。

脏块之所以叫脏块，就是因为它里面有没有写进磁盘的信息。刷新脏块就是将脏块写到磁盘。因此，脏块又叫“与磁盘不一致的块”。现在，这两个脏块丢了。当然，我们都知道，再次启动数据库时，Oracle会做实例恢复，自动恢复这两个脏块。但Oracle怎么知道要恢复的脏块有哪些？用户修改的数据又是什么呢？

第一个问题很简单，既然所有的脏块在变脏时，都会被链接进检查点队列中，那么检查点队列中就包含了所有的脏块。所以，Oracle实例恢复的目标，就是检查点队列中的所有脏块，如图3-29所示。
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图3-29　恢复检查点队列

但是还有个问题，数据库已经宕机，内存中的信息都已经没有了，检查点队列自然也没有了。虽然实例恢复的目标是检查点队列中的脏块，但Oracle又该到哪儿找检查点队列呢？

其实，只要观察一下就会发现，检查点队列和Redo的顺序是有对应关系的。当块变脏时，Oracle会做两件事，一是生成Redo，二是将脏块链接到检查点队列。因此，Redo文件中Redo记录的顺序就是脏块的顺序，如图3-30所示。

在图3-30中，检查点队列中的第一个脏块是5号文件的1234号块，它的Redo记录在Redo文件的最开头，即19号文件中1号块第16字节处。19号日志文件中的第二条日志记录，也就是RBA为19.1.400的Redo记录，它对应的脏块排在检查点队列的第二个位置处。19号日志文件中第三条日志记录，RBA为19.2.80，它是5号文件1234号块第二次被修改时产生的Redo记录，它不对应新的脏块。再往下，RBA为19.2.300的Redo记录对应检查点队列的第三个脏块。
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图3-30　Redo记录的顺序就是脏块的顺序

Redo文件中Redo记录的顺序和块变脏的顺序是一致的，和检查点队列的顺序也是一致的。因为，块在变脏的时候，会产生Redo记录，同时被链接到检查点队列中。既然它们两个顺序一致，回到前面的问题，在进行实例恢复时Oracle如何找到要恢复的脏块？

事实上，只需找到检查点队列头对应的Redo记录19.1.400，然后从此处开始顺序向下恢复即可，如图3-31所示。
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图3-31　找到队列头顺序恢复

在进行实例恢复时，Oracle从19.1.400处开始读取每一条Redo记录，从而进行恢复。如图3-32所示的深色区域部分，就是需要恢复的Redo记录。
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图3-32　需要恢复的记录

至于说Oracle如何完成恢复，很简单，图例中已经把Redo记录中包含的信息大概地画了出来，一条Redo信息包含被修改的块所属的文件号，对应的块号，被修改的行号、列号，还有后映像，也就是修改为什么值。比如，要恢复19.1.400这条Redo记录，如图3-33所示。
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图3-33　恢复19.1.400记录

19.1.400这条Redo记录中有记载，用户修改的是5号文件的4321号块，第一行第一列，修改后的值是XXXX。恢复进程从磁盘中将5号文件的4321号块读进Buffer Cache，再将后映像XXXX写到Buffer Cache中4321块的第1行第1列。

这就是恢复所做的操作，依次恢复从19.1.400开始的所有Redo记录，直到文件的尽头，这就是实例恢复了。

这里面还有个问题就是，Redo记录19.2.80是不需要恢复的，因为它对应的脏块5号文件1234号块已经不脏了。这个块被修改过两次，第一次修改，它的第一行第一列被改成了“李四”。这一次它是由不脏块的块变成脏块，除了产生Redo记录外，Oracle还会将它链接到检查点队列。

它的第二次修改还是第一行第一列，被改成“王五”，在进行这一次修改时，它已经是个脏块了，并不是从不脏变成脏块，因此它在检查点队列中的位置不会变，如图3-34所示。
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图3-34　19.2.80记录不需要恢复

5号文件的1234号块被修改过两次，第一次是第一行第一列被修改为“李四”，Redo记录在19.1.16处，这次会让块由不脏变脏，因此在修改的同时，它要加入检查点队列。

第二次修改，仍是第一行第一列，被改为“王五”，Redo记录在19.2.80处。这时，它还是脏块，因此，它在检查点队列中的位置不受影响，如图3-35所示。

因为增量检查点触发，5号文件1234号块被写入磁盘。写入磁盘中的1234号块，第一行第一列是最后一次被修改的值“王五”。

因此在实例恢复时，RBA为19.2.80的Redo记录是可以不用恢复的。因为它所对应的脏块在宕机前就已经不脏了，如图3-36所示。
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图3-35　1234号块被修改过两次
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图3-36　19.2.80记录不是脏块

在图3-36中，19.1.400是恢复的起始点，可以看到，5号文件的1234号块也会被恢复，如图3-37所示。
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图3-37　5号文件的1234号块也会被恢复

在图3-37中，5号文件1234号块会从磁盘读到Buffer Cache中，将本来已经是“王五”的值，再一次修改成“王五”。

这样重复恢复是正常的，因为Oracle的Redo恢复机制本来就是可以重复恢复的。不过，这会浪费I/O、CPU资源，因此Oracle会尽量避免这种情况。其方法这里不再描述，可以在网上查找Oracle恢复相关内容。

到这里，Oracle已经解决了宕机出现的两个问题，“从哪里开始恢复”和“恢复哪些块”。本例是从19.1.400处开始恢复，这个值Oracle必须将它保存到磁盘上。需要实例恢复时，从磁盘上读取它，再从它所指向的Redo处开始恢复。但如何将恢复起始位置“19.1.400”保存到磁盘上呢？另外一个进程要上场了：CKPT，如图3-38所示。

前文已经讲述，实例恢复是从检查点队列头所记录的LRBA处开始恢复的。检查点队列头又称为检查点位置（Checkpoint Position）。检查点队列全部在内存中，宕机之后，队列相关信息将全部丢失，Oracle是如何知道检查点位置对应的LRBA的呢？

Oracle的处理方法为：另外找个进程CKPT，每3秒一次将检查点位置对应的LRBA记录到控制文件中。

下面总结一下检查点队列与实例恢复相关内容：

1）块被修改时会产生Redo记录。

2）块在由不脏变脏时会被链接到检查点队列中。
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图3-38　将恢复起始位置保存到磁盘上

3）检查点队列中块的排列顺序和Redo记录的顺序基本一致。

4）DBWR每3秒检查一次检查点队列的长度，也就是脏块数。如果队列过长，将触发写脏块。

5）DBWR会沿着检查点队列的顺序写脏块。

6）CKPT每3秒一次，将检查点队列头对应的LRBA写进控制文件。

7）如果发生数据库崩溃、宕机等情况，需要进行实例恢复。实例恢复的起始点就是控制文件中记录的检查点队列头所对应的LRBA。

8）实例恢复开始时，Oracle找到此LRBA，再定位到某个Redo文件的某个位置，开始依次进行实例恢复。


3.2.3　DBWR如何写脏块

还有一些与上节内容相关的信息在这里再说明一下。

首先，关于“DBWR发现检查点队列中脏块数量过多”，那么，对于“数量过多”，Oracle的评判标准是什么？或者说，DBWR每3秒醒来后，会检查哪些指标来判断是否要写脏块？它检查、判断的标准是什么？

有几个参数可以影响DBWR是否写脏块，从Oracle 10g后，需要注意的参数是fast_start_mttr_target（简称MTTR）。

Oracle对此参数的解释是，此参数表示用户希望Oracle在多长时间内完成实例恢复。如果设置为300，也就是说Oracle将在300秒内完成实例恢复。

为了达到这一目标，Oracle会针对所记录的数据库硬件写性能、产生的Redo量来估算恢复一个脏块所需的时间。比如，Oracle根据硬件情况，估算出数据库恢复一个脏块需要20毫秒，那么，当脏块数量超过15000个时，DBWR将会写脏块（因为15000个脏块恢复所需要的时间正好是300秒）。一旦脏块数量超过15000个，将无法在300秒内完成恢复。

可以通过设置MTTR参数增大或减小期望的实例恢复时间，调节DBWR进程写脏块的频率。

此参数通常不必调节，只有当你观察到增量检查点的频率不是最佳时，才可以考虑调节一下。如何确定增量检查点的频率是否合适，等讲完LRUW后再详细总结。

在Oracle 10g之后，如果不设MTTR参数，它的值将保持为0。这时，将激活自调节检查点。也就是说，从Oracle 10g开始直到Oracle 12c，自调节检查点默认都是打开的。

在自调节检查点下，不需要关心MTTR参数设置为多少，Oracle会自动根据硬件写性能、日志产生量，计算脏块数阈值。脏块数一旦超过阈值，就会开始写脏块。只有在自调节检查点不能满足我们的需要时，才需要调整MTTR参数。绝大多数的数据库其实已经不需要调节此参数了。这是Oracle的发展趋势，自动管理、自动运维，减少DBA负担。但是，对于写操作较多的数据库，自调节检查点有可能不能满足需要，还需要手动调节MTTR，以获得最佳的性能。

其次，DBWR决定要写脏块时，会对要写的脏块进行整合，从而将相邻的脏块合并。整合的算法是什么呢？很简单，DBWR会将脏块从检查点队列中移到对象队列（OBJ-Q）中，如图3-39所示。
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图3-39　将脏块移动

假设检查点队列中共有8个脏块，分别是A到H。DBWR在3秒醒来时发现脏块过多，决定要写脏块，这时它确定的范围假设是A到F，如图3-40所示。

每个对象、表或索引在SGA中都有各自的对象链表。比如，在图3-40中，假设只有两张表：PROD和SALES。其中脏块A、C、F属于PROD表，脏块B、D、E、H、G属于SALES表。当DBWR准备写脏块时，会先将脏块从检查点队列取出，移到各个对象各自的对象链表。因为这几个块同属于某个表或索引，它们相邻的几率会更大。

然后，还要再进一步合并，如图3-41所示。
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图3-40　脏块对应的对象链表

[image: ]


图3-41　进一步合并

在图3-41中，假设脏块A是5号文件102号块，C是5号文件80号块，F是5号文件101号块，那么就会进行再次合并，再次合并后的结果如图3-42所示。

由于脏块A和F一个是102号块、一个是101号块，两个块相邻，因此F会被提到前面，这就是DBWR的块合并算法。

合并完后，就要开始写了，如图3-43所示。

对于脏块C，它是5号文件80号块。由于它和其他脏块并不连续，因此它将被直接写进磁盘（如图3-43所示）。但是写脏块F、A时会有所不同。它们两个虽然在链表中合并了，
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图3-42　合并的结果
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图3-43　开始写脏块

但在Buffer Cache中的内存块并不相连，为了让它们两个合并成一个大I/O，以便一次性写进磁盘，Oracle在共享池中专门开辟一块空间，作为I/O合并缓冲区，如图3-44所示。

写脏块到磁盘前，会将连续的脏块（如脏块F、A）写到共享池这块专门的缓存区中。在这里，F和A的地址是相连的，它们两个合在一起，构成了一个16KB的大内存块（假设块大小是8KB）。然后再从共享池的这块I/O缓存中，一次性将16KB的数据写进磁盘，如图3-45所示。
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图3-44　开辟I/O合并缓冲区
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图3-45　从缓存中将16KB写进了磁盘

如果一次要写的脏块太多，DBWR不可能将所有脏块进行合并，那就只能分批进行了，也就是将脏块分成多个Batch，分别对每个Batch进行合并，如图3-46所示。本次DBWR要写的脏块被分成了3个Batch。DBWR先从第一个Batch开始，这个Batch中的脏块会被移出检查点队列，移到各个对象的对象链表中，然后在对象链表中进行合并，再写进磁盘。
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图3-46　分批写脏块方式

假设第一个Batch中共有11个脏块（如图3-46所示），开始写这11个脏块前，DBWR会记录一个等待事件db file parallel write，直到这一个Batch所有脏块的写操作都完成了，db file parallel write事件才结束。在图3-46中共有3个Batch，也就是说，所有脏块写完后，db file parallel write事件的等待次数会增加3次。

第一个Batch共有11个脏块，转移到对象链表，经过合并后，脏块变成7个大块。

其中，PROD表的对象链表中有3个脏块，经过合并，变成一大一小两个脏块。然后DBWR会进行写I/O操作。PROD对象链表有两次写I/O操作，分别用于写一大一小两个脏块。

注意，只要异步I/O是可用的，DBWR就会在这里使用异步写I/O。

合并后，在SALES表的对象链表中还剩下两大一小3个脏块，DBWR将再次发出3个异步写I/O指令。再接着，就是XXXX表的对象链表上的一小一大两个脏块了，这又是两次异步写I/O。

在写I/O时，无论是写一个8KB大小的块，还是写多个连续脏块合并起来的大脏块，都只算是一次写I/O。写I/O的次数可以在v$filestat的phywrts列查看。v$filestat中的结果是以文件为单位进行统计的，如果需要计算数据库总的写I/O次数，可以使用Sum计算总数。或者查看v$sysstat中的physical write IO requests资料值，它也是所有数据文件写I/O次数的总和。

如果想了解Oracle一共写了多少个块，通过v$sysstat中的physical writes资料查看即可。

虽然在一个Batch中所有脏块写I/O都是异步的，但Batch和Batch之间是同步的。DBWR会等待一个Batch中的所有写I/O操作都完成之后，再开始处理下一个Batch。

如果要判断DBWR的写I/O是否存在问题，主要依据以下3个指标：

1）写I/O的总块数，即Oracle一共写了多少个块，通过v$sysstat中physical writes资料可以得到总块数。

2）写I/O的总次数，即Oracle一共进行了多少次写I/O操作。通过v$filestat视图中的phywrts可以得到总次数。或者查看v$sysstat中的physical write IO requests资料值，也可以了解所有数据文件写次数的总和。

3）Batch的个数。通过等待事件db file parallel write的次数，就可以知道Batch的个数。当然，也可以知道每个Batch的完成时间。

可以很容易得到结论：对于写I/O，块数相同的情况下，如果I/O次数越少，那么每次I/O写的块数就越多，也就是相连的块数越多。这样，写的性能就越好。

除此以外，Batch越大、总的Batch个数越少，写的性能也将越好。这是因为，Batch越大，相邻的块的比例就会越多。比如Batch有100个块或者300个块。在300个块中找相邻的，肯定会比在100个块中找到的多。另外一点原因是，因为Batch与Batch之间是同步的，Batch内是异步的，所以Batch个数越少，“同步”的次数就越少。以两个Batch和5个Batch为例，如果有5个Batch，每个Batch都要等待Batch中所有的异步I/O都完成，那么共需要等5次；而两个Batch则只需要等两次。

所以，单个Batch越大、Batch总数越少，写I/O的性能也就越好。

比如，下面两份AWR报告，它们都是同一数据库的，是阿里巴巴核心数据库之一，都是30分钟一次的。

AWR报告1如下：

Load Profile
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可以看到，在该报告中，物理写每秒将近3000块。db file parallel write的平均等待时间如下：
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db file parallel write的平均等待时间为1毫秒。我们通常把db file parallel write的平均等待时间看作数据库物理写的响应时间，也就是说，在此份AWR中，DBWR写I/O响应时间为1毫秒。

再看报告2如下：

Load Profile
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可以看到，其中物理写每秒174.56个块，和报告1相比差了10倍还多。db file parallel write的响应时间如下：
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db file parallel write的平均等待时间上升到了2毫秒。

报告2的物理写比报告1要少很多，但物理写平均等待时间却慢了一倍，这是为什么？其实，只要再关注一下I/O次数，一切就真相大白了。但AWR的I/O次数是在IO Stat中展现的，所以还要去IO Stat中看看情况。报告3如下：

·Tablespace IO Stats

·ordered by IOs (Reads + Writes) desc
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其中，第6列（Writes）就是物理写的次数。但Oracle并没有进行汇总，笔者是粘贴到Excel中汇总的（也可以查看v$sysstat中的physical write IO requests资料值，它也是写次数的总和，在AWR中也有它的值）。

报告1的总物理写次数是430718次，报告2是76853次。分别将它们和物理写的块数做个比较，报告1的比值为12.3，也就是每次I/O写12.3个块；报告2的比值为4.08，每次I/O写4.08个块。

有了这个结果，就不难理解为何报告1的物理写那么多，但其I/O响应时间却比报告2还快了。因为报告1的连续I/O比较多，每次写12.3个块，比报告2中的每次4.08块高了很多。

打个比方，在第一份AWR报告时段中，要写的脏块一共有20000个，第二份AWR报告时段中，要写的脏块共有2000个，而DBWR的Batch大小是差不多的，假设每个Batch是200个块。AWR1时段中共要写100个Batch，前文已经有描述，每个Batch对应一次db file parallel write等待事件，也就是db file parallel write等待事件共需等待100次，AWR2时段要等待db file parallel write 10次。再看等待时间，由于AWR1时段连续I/O较多，每次写I/O平均写12.3个块，因此一个Batch平均16次I/O；而AWR2时段连续I/O较少，每次4.08个块，因此一个Batch需要49次I/O。因此，AWR2时段，总的db file parallel write次数虽然更少，但每次db file parallel write对应的I/O次数更多，因此db file parallel write事件的平均响应时间更差。

上面的例子主要想说明一点，我们在判断I/O问题时，不但要关注块数，还要关注次数、Batch数。


3.2.4　如何提高DBWR的写效率

提高DBWR的写效率，就是减少块数、次数和“批数”（也就是Batch数）。块数和次数和应用相关，有可能很难减少，“批数”的减少却很简单。

有一个隐藏参数可以很有效地减少Batch数，并增加每个Batch中的脏块数，即_db_writer_coalesce_area_size。Oracle对它的描述是Size of memory allocated to dbwriter for coalescing writes。很好理解，为DBWR写合并分配的内存大小。

这个值越大，Batch就会越少，单个Batch就会越大。Oracle并没有公布它的初始值计算方法，笔者这里的默认值是816KB（此参数会根据SGA大小而改变），修改它对I/O影响还是很大的。下面在Oracle 11g2下的一个测试环境对该参数进行测试，这里将此参数分别设置为816KB和8160KB，然后修改相同的表，测试db file parallel write的等待次数和等待时间。

以A2_70M为测试表，它的大小为72MB。




SQL> select bytes/1024/1024 sz from user_segments where segment_name='A2_70M';
        SZ
----------
        72




MTTR参数设置为0，也就是打开自调节检查点。




SQL> show parameter mttr
NAME                                 TYPE        VALUE
------------------------------- --------------------------------
fast_start_mttr_target               integer     0




开始测试。首先，测试保留_db_writer_coalesce_area_size为默认值816KB的情况。

步骤1：在会话1记录db file parallel write的等待时间。




SQL> select event,TOTAL_WAITS , TIME_WAITED_MICRO from V$SYSTEM_EVENT where EVENT=
'db file parallel write';
no rows selected




可以看到，现在，还没有出现db file parallel write等待。

步骤2：在会话2修改测试表a2_70M。




SQL> set timing on
SQL> update a2_70M set id1=id1+0 where rownum<1087162;
1087161 rows updated.
Elapsed: 00:02:03.34
SQL> commit;
Commit complete.
Elapsed: 00:00:00.02




这里只选择修改其中1/3的行，修改全部行需要的时间有点长。

步骤3，在会话中查看db file parallel write的等待次数和时间。




SQL> /
EVENT                   TOTAL_WAITS TIME_WAITED_MICRO
----------------------- ----------- -----------------
db file parallel write   840         2030316




用上面显示的结果减去步骤1中的值，总共等待了840次，TIME_WAITED_MICRO列是百万分之一秒（微秒），还是将它化成毫秒吧，在衡量I/O时，毫秒比较常用。除以1000，得2030毫秒。也就是说测试语句一共用时2.03秒。

为了避免因为各种原因产生误差，笔者一共进行了3次测试，测试结果如表3-1所示。

表3-1　db file parallel write等待事件统计表（一）
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下面，测试_db_writer_coalesce_area_size为8160KB时的情况。

步骤1：修改参数。




SQL> alter system set "_db_writer_coalesce_area_size"=8160k scope=spfile;
System altered.




步骤2：重启数据库。




SQL> shutdown immediate;
Database closed.
Database dismounted.
ORACLE instance shut down.
SQL> startup
ORACLE instance started.
Total System Global Area  367947776 bytes
Fixed Size                  2210040 bytes
Variable Size             171968264 bytes
Database Buffers           83886080 bytes
Redo Buffers              109883392 bytes
Database mounted.
Database opened.




步骤3：重复_db_writer_coalesce_area_size为默认值时，测试步骤1～3，也重复3次。

结果如表3-2所示。

表3-2　db file parallel write等待事件统计表（二）
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通过上面的对比，可以看到_db_writer_coalesce_area_size增大后，对减少db file parallel write的等待次数、等待时间还是很有作用的。

不过，这么做对update的完成时间帮助不大，而且修改操作只是改了Buffer Cache，因此和DBWR的写性能关系也不是很大。

说明一下，笔者的测试环境是ASM，没有文件系统缓存的影响。

_db_writer_coalesce_area_size唯一的缺点是，它是一个隐藏参数。对隐藏参数的修改还是有一定风险的。如果写I/O没有问题，此参数还是保留默认值为好。

检查点队列和DBWR写的关系先总结到这儿。影响写I/O性能的还有另一个重要因素，就是非检查点写的数量，这又和另一系列的链表相关联，即LRU。


3.3　LRU队列

其实Buffer Cache部分，主要就是各种各样的链表，前一章中已经总结了HASH链表、检查点队列链表。它们一个是用来逻辑读的，一个是用来记录脏块的。另外，还有一个小链表，叫对象链表（OBJ-Q），在写I/O合并算法中有很大作用。

除了这些链表外，还有一个大名鼎鼎的链表，就是LRU。它又分为LRU和LRUW，它们分别包含主、辅两个链表。

也就是说，一组LRU包含4个链表：主LRU、辅助LRU、主LRUW和辅助LRUW。

其中主LRU、辅助LRU用于在Buffer Cache中寻找可覆盖的Buffer块。主LRUW、辅助LRUW的作用和检查点队列有点冲突，因为它们也是DBWR用于写脏块的。其实不能说是冲突，而应该说它们和检查点队列相辅相成，共同完成写脏块机制。


3.3.1　主LRU、辅助LRU链表

先来介绍一下LRU链表的作用。物理读时，服务器进程要将数据块从数据文件读进Buffer Cache中。假设Buffer Cache有10000个Buffer，那么，进程应覆盖哪个Buffer呢？简单点说，就是进程将数据块读进Buffer Cache的什么地方。

答案是，哪个Buffer最不常用，它就会被当作牺牲者，也就是说，会覆盖掉它。

覆盖最不常用的Buffer，这是所有LRU算法的本质。可如何快速找到这个最不常用的Buffer呢？这就是LRU需要解决的问题了。

LRU会将Buffer Cache中所有的Buffer都链接在一起。LRU又分两条链表，主LRU链表和辅助LRU链表。其中，主LRU又有冷端、热端两部分。同时，每个Buffer有一个访问计数TCH。TCH以3秒为一个阶段，每个阶段只要有进程访问，它的数值就会加1。如果3秒之内访问了多次，也只会加1。Buffer是在冷端还是在热端，主要靠这个TCH了。

下面仍用图来逐渐揭开LRU的面纱，如图3-47所示。
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图3-47　主、辅LRU链表

首先我们要明白，Oracle内存中的任何链表，都会有专门的Latch保护它。一组LRU链表，包括主LRU、辅助LRU，还有主LRUW、辅助LRUW，它们称为一个WorkSet（工作组），用一个Latch保护：cache buffers lru chain。

在图3-47中字母下面的数字即为TCH。可以看到，图中的LRU链里，每个Node都指向Buffer Cache中的某个Buffer。为了不至于让图看起来太乱，链表指向Buffer的箭头只画了3个。

在图3-47中有6个Buffer的为主LRU链表，有两个Buffer的是辅助LRU。一般情况下，辅助LRU会占LRU中Buffer总数量的25%，剩下的75%会在主LRU中。

主辅LRU数量的比例，可以通过如下方式查看：




SQL> select CNUM_SET,CNUM_REPL,ANUM_REPL from x$kcbwds;
  CNUM_SET  CNUM_REPL  ANUM_REPL
---------- ---------- ----------
         0          0          0
         0          0          0
         0          0          0
         0          0          0
      4910       4910       1180
      4910       4910       1194
         0          0          0
         0          0          0
         0          0          0
         0          0          0
         0          0          0
         0          0          0
         0          0          0
         0          0          0
         0          0          0
         0          0          0
16 rows selected.




在笔者的11gR2测试库中，显示结果共有16行，但只有两行有数据，其他行的值都为0。这说明其中一共有16个工作组，但只有两个工作组被使用了。cache buffers lru chainlatch的数量也是16个，但与上面相对应，也只有两个cache buffers lru chain latch被使用了，其余的都是空闲状态。

在上面的显示结果中，CNUM_SET列是工作组中Buffer的总数量；CNUM_REPL列是工作组里所有LRU中的Buffer数量，通常CNUM_SET列和CNUM_REPL列的值是相等的；ANUM_REPL列是辅助LRU中的Buffer数量，CNUM_REPL列减去ANUM_REPL列，就是主LRU中的Buffer数量。

可以通过如下方式计算辅助LRU中的Buffer数量比例：




SQL> select round(sum(ANUM_REPL)/sum(CNUM_SET)*100,2) from x$kcbwds;
ROUND(SUM(ANUM_REPL)/SUM(CNUM_SET)*100,2)
-----------------------------------------
                                    25.06




经过计算得知，在笔者的测试库中，25.06%的Buffer在辅助LRU链表中。

另外，还有一点需要注意，主LRU又分成两部分，冷端、热端。在图3-47中分别用两个虚线框表示，热端的Buffer底色是深色，冷端的Buffer底色是白色。在图3-47中，Buffer Cache一共有9个Buffer，主、辅LRU链表中共有8个Node。关于这点再额外说明下，Buffer Cache中所有的Buffer都会在LRU中，但不一定都在主、辅LRU中，因为还有LRUW。

下面，再来看看物理读时访问LRU链表的情况，如图3-48所示。
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图3-48　访问LRU链表

在图3-48中，服务器进程要物理读5号文件80号块。当然，进程会先搜索HASH表，假设搜索结果没有找到，5号文件80号块不在Buffer Cache中，进程就要发起物理读了，将其读进Buffer Cache。

物理读的第一步，先获得cache buffers lru chain latch，然后进程从辅助LRU的尾端搜索可以覆盖的Buffer。

可以覆盖的标准就是：一不是脏块，二TCH值小于2。在图3-48中，服务器进程找到的Buffer是H。它的TCH是1。TCH为1说明它曾在某个3秒中有若干次访问。接下来看图3-49。

在图3-49中，辅助LRU尾端的H可以覆盖，它会被从辅助链表移到主LRU的冷端头。最终的图形如图3-50所示。

现在，辅助LRU中只剩一个块了。H被移到了冷端头。然后，cache buffers lru chain latch被释放。LRU链相关操作完成后，进程将实际地发起一次物理读，从而将5号文件80号块读进Buffer Cache中。

从图3-49和图3-50中，可以得到以下3点信息：

1）进程从辅助链表尾开始搜索LRU。

2）找到可覆盖的Buffer后，会将它移到主LRU的冷端头。

3）主辅LRU链长度的比例，并不一定是主LRU占75%、辅助LRU占25%。
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图3-49　找到可以覆盖的Buffer

[image: ]


图3-50　移动H到冷端头

辅助LRU也有可能为空，如果再发生一次物理读，G对应的Buffer会被覆盖，G也会被移到主LRU上。LRU链表可能会变成，如图3-51所示形式。
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图3-51　第二次物理读

可以看到，G也被移到了主LRU的冷端头，辅助LRU为空了。当物理读繁忙时，这种情况是有可能出现的。

由于辅助LRU已经没有Buffer了，如果这个时候再发生物理读，将从哪里开始搜索可用块呢？答案是主LRU冷端尾，也就是图3-51中的F处。但前文提到过，有两种块是不能覆盖的，脏块和TCH大于等2的。在该图中，F的TCH值为3，也就是说，它不能被覆盖，它会被移到LRU热端头，如图3-52所示。
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图3-52　移动F块

同时，F的TCH值会被清零。这样一来，原来热端尾最后一个Buffer是C，现在它被挤到冷端头了。

然后，继续从冷端尾向头部扫描。F已经被移到了热端头，冷端尾最后一个块是E了。假设它是个脏块，脏块也是不能被覆盖的，如图3-53所示。

E不可覆盖，进程会跳过E（其实E会被放入LRUW链表，关于这块内容，后面有详细描述，此处可以先简单地理解为跳过），继续向头的方向扫描。下一个就是D块，它将是本次的“牺牲者”，如图3-54所示。

D会被移到冷端头，插在C之前。最终结果如图3-55所示。
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图3-53　E块不能覆盖
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图3-54　扫描到D块
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图3-55　D块移到冷端头

D对应的Buffer会被新的物理读覆盖，因此D又被称为“牺牲者”。LRU的规则就是选择牺牲者的规则。

如果再有物理读，被覆盖的Buffer将依次是H、G、C、D，然后又是H、G、C、D……循环往复。但是LRU热端的F、A、B不会被使用，只会循环使用冷端的Buffer，如图3-56所示。

对上述内容总结如下：

1）进程从辅助LRU链表尾开始搜索牺牲者。

2）如果辅助LRU链表为空，或者辅助LRU链上没有可用块（都是脏块），将从主LRU冷端尾开始搜索牺牲者。

3）找到可覆盖的牺牲者后，将它移到主LRU的冷端头。它对应的Buffer被新的物理读覆盖。
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图3-56　循环使用冷端的Buffer

4）脏块会被跳过。

5）在进程搜索LRU时，遇到TCH大于等于2的Buffer，则将其移到热端头。

现在，还有两个问题需要找到答案：辅助LRU一直为空吗？脏块E如何处理？

先来回答第一个问题，辅助LRU一直为空吗？答案是：当然不会了。

SMON进程和CKPT、DBWR、LGWR、PMON一样，都是3秒醒来一次。SMON每次醒来都会申请获得cache buffers lru chain latch，然后检查主、辅LRU链表的长度，如果辅助LRU中Buffer数量少于25%，SMON会从主LRU冷端尾搜索TCH小于2的非脏块，将其移动到辅助LRU中，保持辅助LRU Buffer数25%的比例。

所以，在大部分系统中，辅助LRU Buffer数都可以保持在25%左右，对于一个物理读特别繁忙的系统，此百分比可能会低些。但像图中所画的辅助LRU链为空的情况，还是很少出现的。

Oracle中LRU链分为主、辅两条的目的，是为了加快搜索LRU链表的速度。在主LRU中，鱼龙混杂，什么Buffer都有，脏的、TCH大于等于2的。而SMON进程每3秒一次，将主LRU中非脏、TCH小于2的可覆盖Buffer，移到辅助LRU。进程从辅助LRU开始寻找牺牲者，无疑会加快查找速度。

说点题外话。曾看到过一篇文章，写的是在一条街上，有两家卖早餐的，都卖油条、豆浆。其中一家每天总能比另一家多几十名顾客。其实原因很简单，早餐是有很强时间限制的生意，在上班前后的一段时间里，人会很多，而店里的位置有限，老的顾客没吃完，新的顾客一看没位置就不会来了。而豆浆比较热，顾客喝得比较慢，离开得自然也比较慢。但是卖得好的那一家总是抽空盛好几碗放在那里凉着，顾客一来，马上端上。由于温度不是太烫，客人喝得比较快，离开得自然也较快。所以，同样是在早餐繁忙的时刻，该店总能比另一家多接待几十名顾客。

Oracle也采用了相同的策略，SMON会抽空在辅助LRU上准备好一些可以覆盖的牺牲者，以便让服务器进程可以更快地在LRU中找到牺牲者，缩短进程搜索LRU的时间，减少cache buffers lru chain latch的持有时间。

另外，数据库刚启动的时候，或是刚刚Flush过Buffer Cache，所有的Buffer都会在辅助LRU中。可以通过如下方式测试：




SQL> alter system flush buffer_cache;
System altered.




先Flush一下Buffer Cache，查看主辅LRU链中的Buffer数。




SQL> select CNUM_SET,CNUM_REPL,ANUM_REPL from x$kcbwds where cnum_set > 0;
  CNUM_SET  CNUM_REPL  ANUM_REPL
---------- ---------- ----------
      4910       4910       4910
      4910       4910       4910




刷新Buffer Cache后，马上查看。前文曾描述过，CNUM_REPL是LRU中总的Buffer数，ANUM_REPL是辅助LRU中的Buffer数。根据上面的显示结果来看，两组LRU中，都是各有4910个Buffer，两组LRU中的辅助LRU，也都是各有4910个Buffer。也就是所有Buffer都在辅助LRU中。

大家知道，物理读时服务器进程会先扫描辅助LRU，将找到的可牺牲Buffer移到主LRU冷端头再覆盖。因此，当数据库正常运转时，辅助LRU中的Buffer数将不断减少，因为不断有物理读，所以Buffer会不断地被移到主LRU上，主LRU的长度会不断增长。而SMON进程会在辅助LRU的Buffer数少于总Buffer数的25%时，将主LRU中的Buffer移到辅助LRU。

但并不是所有的物理读都按先辅助LRU、再主LRU这样的顺序查找牺牲者，比如，大表全表扫描操作就是例外。

Oracle将全表扫描分为大表扫描和小表扫描，有一个隐藏参数可用来设置区分是大表扫描还是小表扫描，即_small_table_threshold，其单位是块数。表的块数低于此参数的值，就算小表，否则就是大表。该参数的默认值是Buffer Cache总Buffer数的2%。

如果是小表，全扫描与索引扫描等普通扫描是一样的。如果是大表，全表扫描时Oracle会额外处理。在这个过程中，有以下两点需要注意：

1）物理读的块，不会进入主LRU，只会使用辅助LRU的空间。

2）块的TCH值为0。

另外还需注意，大表的全表扫描在11gR2后将自动使用直接路径读，不再进入Buffer Cache。

如何知道一个Buffer是在主LRU中还是辅助LRU中？或者，是在主LRU的冷端还是热端呢？这个很简单，在x$bh中，有一列LRU_FLAG，专门用来记录Buffer的LRU状态。很少有文档提到此列的详细信息，但总结此列的意义非常有必要，而且操作也很简单。只需要做个最基础的Buffer Cache内存DUMP，就能看到结果。如下所示：




SQL> alter session set events 'immediate trace name buffers level 1';
Session altered.




下面查看DUMP文件在哪里。




SQL> show parameter user_dump_dest
NAM             TYPE        VALUE
---------------------------------------------------------------- 
user_dump_dest  string /export/home/oradb/diag/rdbms/h2/h2/trace




查看此目录中日期最新的文件。




-bash-3.2$ cd /export/home/oradb/diag/rdbms/h2/h2/trace
-bash-3.2$ ls -lFrt
…………………………………………………………
-rw-r-----   1 oracle   oinstall      90 Jan  6 13:39 h2_j001_1187.trm
-rw-r-----   1 oracle   oinstall    3107 Jan  6 13:39 h2_j001_1187.trc
-rw-r-----   1 oracle   oinstall 1641969 Jan  6 13:42 alert_h2.log
-rw-r-----   1 oracle   oinstall     772 Jan  6 13:43 h2_ora_1137.trm
-rw-r-----   1 oracle   oinstall 4754702 Jan  6 13:43 h2_ora_1137.trc
-rw-r-----   1 oracle   oinstall     223 Jan  6 13:44 h2_dbrm_1085.trm
-rw-r-----   1 oracle   oinstall    2231 Jan  6 13:44 h2_dbrm_1085.trc




其中，h2_ora_1137.trc就是Buffer Cache的DUMP文件。虽然日期最新的文件是最后两行的，但它们文件名中有“dbrm”字样，这说明它们是dbrm进程生成的。而手动生成的DUMP文件名中间的几个字母一定是“ora”。因此我们要找的DUMP文件应该是“h2_ora_1137.trc”。

下面，显示一下x$bh中当前都有什么样的LRU_FLAG。




SQL> select lru_flag,count(*) from x$bh group by lru_flag;
  LRU_FLAG   COUNT(*)
---------- ----------
         6        377
         4       2027
         8       4900
         0       2516




在笔者的测试环境中，只有4种LRU_FLAG。读者的显示结果很有可能会和笔者的不同。没关系，这里总结的是，如何找出LRU_FLAG列意义的方法，所以它有哪些值并不重要。

到了这里，该怎样继续？比如说想知道LRU_FLAG为6代表什么，在x$bh中找随便找一个LRU_FLAG为6的Buffer，如下所示：




SQL> select file#,dbablk,ba,lru_flag from x$bh where lru_flag=6 and rownum=1;
     FILE#     DBABLK BA                 LRU_FLAG
---------- ---------- ---------------- ----------
         2     12870 00000003898CC000           6




在上面显示的结果中，FILE#列是块所在的文件号，DBABLK列是块号，BA列是Buffer Address的简称，也就是Buffer地址了。在该例子中，2号文件12870号块的LRU_FLAG是6，它在Buffer Cache中的地址是00000003898CC000。

现在回到DUMP文件中，用vi或任意文本编辑工具打开DUMP文件，用Buffer Address：“3898cc000”搜索，即可找到这个2号文件6号块。

下面是笔者的查找结果：




BH (0x389bdf808) file#: 2 rdba: 0x00803246 (2/12870) class: 1 ba: 0x3898cc000
……………………
lru-flags: moved_to_tail on_auxiliary_list
………………




这里去掉了不相关的结果，在DUMP文件的中间，可以找到如上的“lru-flags”，on_auxiliary_list这个结果已经很清楚地告诉我们，这个块在辅助链表。moved_to_tail更进一步说明，它被移到了辅助链表尾部。被谁移的呢？很有可能是SMON。前面描述过了，SMON负责从主LRU向辅助LRU移动Buffer。

LRU_FLAG为6的意义，已经彻底搞清楚了。6的意义就是说明Buffer在辅助LRU中。

用同样的方法，可以快速总结出LRU_FALG为4、6，代表Buffer在辅助LRU链表中；8、9代表Buffer在主LRU热端；2或0是在主LRU冷端。

如果还有这里没有提到的值，可以使用相同的方法，找到LRG_FLAG值代表的意义。

有一点需要提一下，LRU_FLAG为0的Buffer比较特殊，因为在DUMP结果中，找不到其对应的lru-flags信息，但其实它们是在LRU的冷端。

有了LRU_FLAG，就可以很容易地判断一个Buffer所在的链表了。也可以通过它来验证前文所描述的一些原理。

比如，前文提到，物理读时，进程先搜索辅助LRU，将找到的牺牲者移到主LRU的冷端，然后覆盖。这个过程，就可以使用如下步骤验证。

步骤1：第一次DUMP Buffer Cache。如下所示：




SQL> alter session set events 'immediate trace name buffers level 1';
Session altered.




步骤2：进行一次物理读。




SQL> set autot on
SQL> select dbms_rowid.ROWID_RELATIVE_FNO(rowid) file_id,dbms_rowid.rowid_block_
number(rowid) block_id,id1 from a2_70m where id1=10000 and rownum=1;
FILE_ID BLOCK_ID  ID1
-----------------------------------
1          40420      10000
………………
Statistics
----------------------------------------------------------
44  recursive calls
0  db block gets
7  consistent gets
3  physical reads
0  redo size
659  bytes sent via SQL*Net to client
519  bytes received via SQL*Net from client
2  SQL*Net roundtrips to/from client
0  sorts (memory)
0  sorts (disk)
1  rows processed




以id1=10000 and rownum=1为条件，从测试表a2_70m中随便读一行。注意，一定要有物理读才行，而且要读的行所在块一定不能在Buffer Cache中。笔者这条语句一共有3次物理读。

同时使用DBMS_ROWID包，将目标块显示出来，它是1号文件40420号块。

步骤3：第二次DUMP Buffer Cache。如下所示：




SQL> alter session set events 'immediate trace name buffers level 1';
Session altered.




下面只要对比一下物理读前、后DUMP文件的结果，就可以验证搜索LRU的方式了。

步骤4：查看结果，找到目标Buffer的BA。




SQL> select file#,dbablk,ba,lru_flag,tch from x$bh where file#=1 and dbablk=40420;
     FILE#     DBABLK BA                 LRU_FLAG        TCH
---------- ---------- ---------------- ---------- ----------
         1      40420 0000000388CD6000          0          2




先查看一下BA列，得到Buffer地址。

步骤5：查看结果。在第一次DUMP Buffer Cache中搜索388cd6000，下面是笔者的查看结果：




BH (0x388fdfdf8) file#: 1 rdba: 0x0040b0ad (1/45229) class: 1 ba: 0x388cd6000
set: 5 pool 3 bsz: 8192 bsi: 0 sflg: 1 pwc: 0,0
dbwrid: 0 obj: 15114 objn: 15114 tsn: 0 afn: 1 hint: f
hash: [0x3949f7960,0x3893efa68] lru: [0x388fe0010,0x388fdfdb0]
lru-flags: on_auxiliary_list
ckptq: [NULL] fileq: [NULL] objq: [0x388fe0038,0x388fdfdd8]
st: XCURRENT md: NULL tch: 1
flags:
  LRBA: [0x0.0.0] LSCN: [0x0.0] HSCN: [0xffff.ffffffff] HSUB: [65535]
cr pin refcnt: 0 sh pin refcnt: 0




这个Buffer原来是1号文件45229号块，“lru-flags: on_auxiliary_list”告诉我们，当时它在辅助LRU链表中。

用一个图片来代表一下，如图3-57所示。
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图3-57　物理读过程

在图3-57中，1号文件45229号块目前在辅助LRU链表的尾部。在接下来的一次物理读中，由于处在辅助LRU的尾部，它将是被选中的牺牲者。

在第二次DUMP结果中，再次搜索388cd6000，下面是结果：




BH (0x388fdfdf8) file#: 1 rdba: 0x00409de4 (1/40420) class: 1 ba: 0x388cd6000
set: 5 pool 3 bsz: 8192 bsi: 0 sflg: 1 pwc: 0,0
dbwrid: 0 obj: 13605 objn: 13605 tsn: 0 afn: 1 hint: f
hash: [0x3949e7810,0x3949e7810] lru: [0x388fe0010,0x38afe2d30]
ckptq: [NULL] fileq: [NULL] objq: [0x38f434cf8,0x38f434cf8]
st: XCURRENT md: NULL tch: 1
flags:
  LRBA: [0x0.0.0] LSCN: [0x0.0] HSCN: [0xffff.ffffffff] HSUB: [65535]
cr pin refcnt: 0 sh pin refcnt: 0




这是1号文件40420号块被读入Buffer Cache后的结果。它覆盖了1号文件45229号块所占的Buffer，并且，把这个Buffer从辅助LRU移到了主LRU的冷端。

在DUMP结果中，我们没找到包含“lru-flags:”的行，这说明LRU_FLAG列值为0，也就是Buffer在LRU冷端，如图3-58所示。
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图3-58　读入40420号块的结果

地址为0x388cd6000的Buffer被从辅助LRU的尾端，移到LRU的冷端头。

这就证实了前文所描述的过程，物理读时，进程将先搜索辅助LRU，将找到的牺牲者移到主LRU的冷端，然后覆盖。

其实还可以更进一步对该过程进行证实。比如，前面还讲过，TCH大于等于2时，进程扫描到它时不会覆盖它，会将它移到LRU热端。下面先多访问几次1号文件40420号块，可以多执行几次前文中的SQL：select dbms_rowid.ROWID_RELATIVE_FNO(rowid) file_id,dbms_rowid.rowid_block_number(rowid) block_id,id1 from a2_70m where id1=10000 and rownum=1，使1号文件40420号块的TCH值大于等于2。然后再执行一个需要很多物理读的非全表扫描操作。




SQL> select /*+index(T)*/ count(*) from a2_70m T where id1<9000 ;
COUNT(*)
----------
   2105766
Execution Plan
----------------------------------------------------------
Plan hash value: 1807184963
---------------------------------------------------------------
| Id  | Operation         | Name       | Rows  | Bytes | Cost (%CPU)| Time     |
--------------------------------------------------------------------------------
|   0 | SELECT STATEMENT  |            |     1 |     5 |  4491   (1)| 00:00:54 |
|   1 |  SORT AGGREGATE   |            |     1 |     5 |            |          |
|*  2 |   INDEX RANGE SCAN| A2_70M_ID1 |  2105K|    10M|  4491   (1)| 00:00:54 |
---------------------------------------------------------------
Predicate Information (identified by operation id):
---------------------------------------------------
   2 - access("ID1"<9000)
Statistics
----------------------------------------------------------
1  recursive calls
0  db block gets
4402  consistent gets
4396  physical reads
0  redo size
529  bytes sent via SQL*Net to client
519  bytes received via SQL*Net from client
2  SQL*Net roundtrips to/from client
0  sorts (memory)
0  sorts (disk)
1  rows processed




再查看一下1号文件40420号块的LRU_FLAG状态。




SQL> select file#,dbablk,ba,lru_flag,tch from x$bh where file#=1 and dbablk=40420;
     FILE#     DBABLK BA                 LRU_FLAG        TCH
---------- ---------- ---------------- ---------- ----------
         1      40420 0000000388CD6000          8          0




可以看到，LRU_FLAG为8，Buffer已经被移到了热端，而且TCH为0。

被移到热端的Buffer，无论原来TCH为几，统统从0开始。

进程在扫描LRU或将Buffer从LRU链表上移来移去时，都需要一个Latch，在前面的图3-58中可以看到，就是cache buffers lru chain latch。这个LRU是非共享的，只有持有和不持有两种状态。此Latch的数量和LRU的组数是一样的，也就是Work Set数，也就是说每个工作组是用一个LRU保护的。

工作组数通常来自于cpu_count参数，也就是有几个CPU就有几个工作组，同样就有几个cache buffers lru chain latch。

既然物理读会访问LRU链表，如果物理读过多，频繁地访问LRU链表，就有可能引起cache buffers lru chain latch的竞争。虽然物理读是计算机中最慢的操作，大多数情况下，I/O响应时间是更突出的问题。但LRU链表条数毕竟有限，在物理读较高的情况上出现竞争也是有可能的。

除了物理读，还有一种操作也会在LRU链表搜索可覆盖Buffer，那就是CR块构造。CR块构造操作也会申请获得cache buffers lru chain latch。频繁地构造CR块操作，必然导致频繁地申请cache buffers lru chain latch，这当然也有可能造成竞争。

如果cache buffers lru chain latch有了竞争，就要判断是由于物理读太多了，还是CR块构造操作太多了。但要如何区别二者呢？只能通过Latch Miss了。

在申请Latch时，Oracle会将一个附加信息写进内存，这个信息主要反映“为什么要申请Latch”。可以在v$latch_misses视图中的WHERE列查到这个信息。AWR中的“Latch Miss Sources”，对应的就是v$latch_misses中的信息。有了Latch竞争，只需要进一步查看v$latch_misses中的这个附加信息，就可以更精准地定位在哪里遭遇Latch竞争了。

一个物理读操作，需要访问两次LRU链表，对应的，也需要两次申请cache buffers lru chain latch，在Oracle 11gR2中，这两次的附加信息（也就是Where）分别是“kcbo_link_q”和“kcbzgws”。而CR块构造时，只需要访问LRU链表一次，也只需要申请cache buffers lru chain latch一次，这一次的附加信息是“kcbzgws”。

如果是物理读过多导致的cache buffers lru chain latch竞争，那么可以在v$latch_misses中或AWR中看到Latch在“kcbo_link_q”和“kcbzgws”处有争用。而如果是CR块构造的太多造成的竞争，将只会在“kcbzgws”处争用。

LRU就说这么多了，下面来看LRUW。


3.3.2　脏链表LRUW

LRUW也是存放脏块的，从作用上说，它和检查点队列有点重复，它们都是放脏块的。但实际上，它们两个相辅相成，共同构成了Oracle的脏块刷新机制。

之前已经详细描述了检查点队列，了解了检查点队列，但那还只能算是对写脏块机制有了一半的认识，另一半是LRUW。

与检查点队列不同，块在变脏时，并不会立即进入LRUW链表，而是要等到进程搜索到可覆盖的牺牲者（发现TCH值小于2的脏块）时，这些脏块才会被移到LRUW中。

还是用图片来表示这个过程吧，如图3-59所示。
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图3-59　寻找可覆盖Buffer

在图3-59中，假设辅助LRU中的两个Buffer都正在被其他进程Pin着，被Pin的Buffer是不会被覆盖的。某个进程扫描LRU寻找可覆盖Buffer的时候，只能从主LRU的冷端尾开始了。现在主LRU冷端尾有两个脏块：G、H，G的TCH为1，H的TCH为2。TCH超过2的脏块，和TCH超过2的普通块一样，会被扫描LRU的进程移到主LRU的热端头，TCH值清零。TCH小于2的脏块，会被移到主LRUW链表。

在图3-60中，脏块H会被移到主LRU热端头，同时TCH值清零，但它还是脏块。对于这些TCH值比较高的热脏块，Oracle并不急于写它们，因为既然它们比较热，说不定很快又要被修改。所以先不写，还是按照增量检查点的机制，按检查点队列的顺序写它们。
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图3-60　脏块H移到主LRU热端头

脏块G的TCH值为1，不是热块，它被移到了LRUW处。

另外，为了避免和前面的内容混淆，接着把“某进程搜索可牺牲Buffer”的过程图画完。在上面那幅图中，进程将两个脏块移到了其他地方。继续搜索，Buffer F的TCH值为3，会被移到热端头。Buffer C会被从热端尾最后一个Buffer，挤到冷端头。Buffer E的值TCH值为1，小于2，它将是这次的牺牲者，最终的图如图3-61所示。
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图3-61　E块成为牺牲者

当有脏块进入主LRUW链表时，并不会马上被写磁盘，DBWR进程每3秒会醒来。下次当DBWR醒来后，它会将脏块移到辅助LRUW处，从辅助LRUW写磁盘。

假设如图3-61中的情况出现了，LRUW中只有一个脏块，DBWR会写脏块吗？是不是必须等到LRUW中的脏块数积累到一定数量才会写？答案是，有一个脏块就会写。当DBWR醒来后，不管LRUW中有多少脏块，都会把它们写到磁盘。

继续描述脏块的写过程，如图3-62所示。
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图3-62　脏块G写磁盘

脏块G从主LRUW中移到辅助LRUW中，然后写磁盘。

当要写的脏块有多个时，在被移到辅助LRUW后，DBWR当然也会对它们进行合并—将相邻的脏块合并为一个大脏块，然后写磁盘。这样虽然没有减少写的I/O块数，但可以减少I/O次数。这里的合并算法和前文所述的从检查点写脏块时的合并算法一样，不再重述。

还要说明一点，由于所有的脏块都在检查点队列中，从LRUW写的脏块，当写完成时，要从检查点队列中去掉。最终的效果如图3-63所示。

脏块G现在已经不是脏块了，注意，它并不会从Buffer Cache中清除。写脏块并不是清除操作。如果脏块是从LRUW中写的，在其写完后，会被移到辅助LRU的尾端，等待被覆盖。所以，上图还不是写完成后的最终效果，真正最终效果如图3-64所示。

最后，再用一张图总结一下，如图3-65所示。
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图3-63　写脏块完成
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图3-64　G块移到辅助LRU尾端

[image: ]


图3-65　完整写脏块过程

脏块G被处理的流程如下。

第1步：它被前台进程（服务器进程）从主LRU链表移到主LRUW链表。

第2步：一旦LRUW有脏块，DBWR 3秒后醒来，发现LRUW中有脏块，它会将脏块从主LRUW移到辅助LRUW。

第3步：脏块被写磁盘。

第4步：写磁盘完成后，脏块被从检查点队列中去除。

第5步：写完成的脏块已经不脏了，它被放入辅助LRU链表尾端，等待被下次物理读或CR块相关操作覆盖。

前文曾抛出过一个疑问，当3秒到时，DBWR醒来并从LRUW写脏块时，是有一个脏块就开始写，还是要积累到一定数量才写？

笔者给出的答案是，当DBWR 3秒醒来，即使发现LRUW上只有一个脏块，也会立即写。如何验证此点呢？

下面给出一种验证方法，通过这种方法，希望开扩大家的思路。

为了测试DBWR的工作机制，要使用些更加高级的工具：gdb或mdb。

这两个工具是软件调试中必不可少的。其中gdb使用得最为广泛，在AIX、Linux等平台上默认提供。Solaris平台默认提供mdb，可以说它是Solaris中的gdb，使用方法和gdb非常类似。

Oracle运行得太快了，内存中的很多东西都是稍纵即逝，我们无法观察。使用gdb或mdb，最主要的就是可以在Oracle运行时设置断点，让Oracle停在我们想让它停住的地方，然后慢慢观察锁、Latch、Mutex、链表或队列等的状态。

以下测试，可以在Linux或Solaris下进行。如果在其他操作系统安装有gdb或mdb之类的调试工具，也可以在其他操作系统中重复此测试。Oracle的工作原理在大多数操作系统下都是相同的，除了在Windows下用线程代替了进程以外。

首先，我们要知道Oracle写数据文件时调用哪个函数。Linux中在串行I/O下，调用pwrite64函数；异步I/O下，则调用io_submit函数。在Solaris中串行I/O和Linux是一样的，异步I/O则是aiowrite函数。

下面以Solaris下异步I/O为例进行测试，验证一下是否在脏块达到一定数量时，DBWR才会写脏块。

步骤1：准备测试环境。

测试环境：操作系统Solaris 11，Oracle 11gR2，ASM。当使用ASM时，Oracle的I/O默认将是异步的。

确定测试环境后，调节Buffer Cache大小。

需要将Buffer Cache设置得尽量小些，下面是笔者的Buffer Cache大小：




SQL> show parameter db_cache_size
NAME                   TYPE          VALUE
------------------------------------ ----------- 
db_cache_size          big integer   80M




然后，创建测试表和索引。




SQL> Create table lrutest(id int, name char(200)) ;
Table created.
SQL> insert into lrutest select rownum ,'aaa' from dba_objects; 
13338 rows created.
SQL> commit;
Commit complete.
SQL> create index lrutest_id on lrutest(id) ;
Index created.




创建完成后刷新一下Buffer Cache，将刚才创建测试表、索引所造成的脏块刷进磁盘。命令如下：




SQL> alter system flush buffer_cache;
System altered.




接着，更新另一个大表，先在Buffer Cache中生成些脏块。




SQL> update a2_70m set id1=id1+0 ;
2340000 rows updated.
SQL> commit;
Commit complete.




表a2_70m，有70多MB，而且在id1列上，还有一个52MB的索引。笔者选择更新a2_70m的id1列，这会在Buffer Cache中产生很多脏块。

步骤2：设置断点。

这一步是关键。笔者的环境是Solaris，异步I/O，所以DBWR要写脏块时，会调用aiowrite函数，使用mdb在此函数处设置断点。

1）查看dbwr进程号。命令如下：




bash-3.2# ps -ef|grep dbw
grid    1020     1   0 08:12:54 ?           0:01 asm_dbw0_+ASM
oracle  1097     1   0 08:21:03 ?           0:02 ora_dbw0_h2
root    1480  1240   0 10:24:14 pts/4       0:00 grep dbw




1097进程是笔者数据库中的DBWR进程。

2）使用mdb调试1097进程。命令如下：




bash-3.2# mdb -p 1097
Loading modules: [ ld.so.1 libc.so.1 ]
>




其中，“>”是mdb的命令行提示符，可以在“>”之后输入mdb命令。mdb和gdb的命令行都支持回调，可以用向上箭头得到上一条执行过的命令。

3）为1097设置断点。命令如下：




>aiowrite:b
>




在命令行提示符后输入“aiowrite:b”，b取自break的第一个字母，它就是断点命令了，aiowrite就是断点。1097进程一旦执行到aiowrite函数时，就会立即停止执行，这就是触发断点。

4）继续执行1097进程。命令如下：




> :c




冒号c这条命令（:c）是继续执行1097进程。这条命令执行后不再返回mdb命令行，1097进程开始正常运行。如图3-66所示是笔者操作过程的截屏图。
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图3-66　mdb调试截屏图

但是，如果1097进程在运行过程中调用了aiowrite函数，它会立即停下来（断点就是执行到某个点，让进程停下来）。

也就是说，如果mdb从:c中断，就代表dbwr进程（也就是1097进程）执行了aiowrite函数。dbwr进程执行aiowrite函数的目的当然是为了写脏块了。

步骤3：查看LRUW链表中的脏块个数。




SQL> select CNUM_SET,CNUM_REPL,ANUM_REPL,CNUM_WRITE ,ANUM_WRITE from x$kcbwds
where CNUM_SET>0;
  CNUM_SET  CNUM_REPL  ANUM_REPL CNUM_WRITE ANUM_WRITE
---------- ---------- ---------- ---------- ----------
      4910       4910       4477          0          0
      4910       4910       4484          0          0




这条语句中的视图x$kcbwds，前文已经使用过了。它的列的含义如下：

1）CNUM_SET：一个WorkSet中的Buffer总数量，它是LRU和LRUW链表中Buffer数量之和。

2）CNUM_REPL：LRU链表中Buffer总数量，包括主、辅LRU链表。

3）ANUM_REPL：辅助LRU链表中Buffer数量。CNUM_REPL减去ANUM_REPL，即为主LRU链表中Buffer数量。

4）CNUM_WRITE：LRUW链表中Buffer的总数量，包括主、辅LRUW链表。

5）ANUM_WRITE：辅助LRUW链表中Buffer数量。CNUM_WRITE减去ANUM_WRITE，是主LRUW链表中Buffer数量。

现在可以看到，所有的Buffer都在LRU链表中，LRUW上的Buffer数为0。

步骤4：修改测试表，产生些脏块。




SQL> update lrutest set id=id+0 where id between 1 and 1000;
1000 rows updated.




步骤5：观察mdb。

如果用mdb为dbwr进程（1097进程）设置的断点没有被触发，继续执行步骤4。

由于更新了一张大表，Buffer Cache中已经有很多脏块了，因此，在第一次更新测试表lrutest时，就触发了DBWR写脏块。如图3-67所示是断点被触发时的情况。
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图3-67　断点被触发

在1097进程处，也就是dbwr进程要去写脏块时，它调用了aiowrite函数。mdb发现aiowrite函数处有个断点，它又一次暂停了dbwr进程的执行。

这就是使用mdb或gdb这类调试工具的主要目的—要让如野马般奔腾运行的Oracle停下来，而且，要在我们希望的时刻停或停在我们希望它停的地方。

步骤6：查看LRUW链表中的脏块数。

下面查看一下DBWR被触发时LRUW中有多少个脏块。




SQL>select CNUM_SET,CNUM_REPL,ANUM_REPL,CNUM_WRITE ,ANUM_WRITE from x$kcbwds
 where CNUM_SET>0;
  CNUM_SET  CNUM_REPL  ANUM_REPL CNUM_WRITE ANUM_WRITE
---------- ---------- ---------- ---------- ----------
      4910       4879       1179         31         31
      4910       4878       1181         32         32




可以看到，LRUW中有31个脏块。当然，读者的测试结果不一定是31个脏块。

31个，有点多。最好能验证出只有一两个脏块时，DBWR就被触发。

步骤7：再次继续运行dbwr进程。

回到mdb，再次用“:c”继续运行dbwr进程，直到dbwr写完LRUW中的所有脏块，:c不再返回到命令行，如图3-68所示。
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图3-68　继续运行dbwr进程

在图3-68中可以看到，又输入了两次:c，第二次输入:c时，没有再返回到mdb命令行。

这说明这几十个脏块，dbwr用了3次I/O已经写到磁盘中。

步骤8：重复步骤4～7。

在本轮测试中，DBWR进程开始写脏块时，可以观察到LRUW中有31个脏块。其实，我们可以反复执行步骤4～7，观察DBWR开始写脏块时LRUW中的脏块数。

下面是笔者重复了本测试几十次后观察到的最小值：




SQL>select CNUM_SET,CNUM_REPL,ANUM_REPL,CNUM_WRITE ,ANUM_WRITE from x$kcbwds
where CNUM_SET>0;
  CNUM_SET  CNUM_REPL  ANUM_REPL CNUM_WRITE ANUM_WRITE
---------- ---------- ---------- ---------- ----------
      4910       4909       1185          1          0
      4910       4908       1186          2          0




当DBWR开始写脏块时，两条LRUW链表加起来才3个脏块。

而且，笔者在测试时，还观察到过所有LRUW链表加起来只有一个脏块，DBWR醒来后立即写脏块的情况。

当然，对Oracle内部原理有研究的读者，可能还会有一个疑问。在上面的测试中，LRUW链上有3个脏块时，DBWR就开始写脏块了。那么，DBWR是如何知道LRUW链上有了3个脏块的呢？是谁“扣动”了DBWR的“扳机”？

答案很简单，前文也曾提到过，3秒唤醒。

服务器进程在扫描主辅LRU时，会将发现的脏块移到LRUW链表中，这时并不会唤醒DBWR写脏块。DBWR 3秒醒来之后，会做两次事：检查CKPT-Q（检查点队列）的长度和Redo量、检查LRUW中是否有脏块。CKPT-Q长度、Redo量这是增量检查点相关的内容，前文已经描述过，这里只关注LRUW。当DBWR醒来发现LRUW中有脏块时，马上就会开始写脏块。

关于这点，能否验证呢？当然可以。不过，又要使用另一个工具了：Dtrace。Dtrace是Solaris下的动态跟踪语言。说是语言，其实最多算是种脚本语言。因为，它没有循环、条件、分支等流程控制语句，因此，它是非常简单的。

但它的功能又是非常强大的。比如上面这个例子，DBWR每3秒醒一次，这太快了。如果可以修改DBWR超时的时间长度，就可以轻松验证“是谁‘扣动’了DBWR的‘扳机’”。

比如，将DBWR的超时改成10分钟。那么，即使有脏块被服务器进程移到LRUW，它也不会被写，只有当DBWR超时醒来后，它才会去写。

注意，Dtrace只在Solaris下才有。因此，下面的例子也只能在Solaris下操作。

Oracle的内部工作原理在所有平台都是一样的，因此只需在一种操作系统下验证原理就行。在Solairs下研究得到的Oracle内部原理，同样可以用在其他操作系统平台中。

而且，随着Dtrace广泛、深入的应用，其他操作系统也开始逐渐跟进。IBM从AIX 6L开始，也提供了“动态跟踪语言”：ProbeVue。不过，其功能还比较弱，没有Dtrace强大。相信随着AIX的不断发展，ProbeVue也会得到不断加强。在Linux下有也类似的工具：Systemtap，还有专门的调试接口Ptrace、uTrace等。它们的功能足以匹配Solairs中的Dtrace了，但其文档较缺乏，使用方法更加复杂。事实上，Oracle 在Linux下也已经有了Dtrace，但功能还比较简单，无法完成本文下面的例子。

因此，本文仍然选择Solaris Dtrace作为研究工具。可以在Oracle的官方网站上下载Solaris的最新版，它的安装和Linux类似，在此不再多述。在Solaris下安装Oracle、配置测试环境的方式可以参见笔者BLOG中的文章：http://www.mythdata.com/post/4.html。

Dtrace的基本语法，本文也不再描述。如果读者没有Dtrace基础，可以参阅笔者BLOG中的文章：http://www.mythdata.com/post/5.html。在这篇文章中，从Hello World开始，到最后提供了一个可以观察I/O的脚本。阅读此篇文章，将发现Dtrace是如此简单，但又如此强大。

下面，是我的测试脚本：dbwr.d。它主要有以下3个功能：

1）修改DBWR进程超时时间。

2）显示DBWR每次睡眠时间。

3）显示每次DBWR被触发写脏块时，写了多少个脏块，分别是哪些脏块。

下面这段测试脚本代码只有47行，很短，但功能却很强。




bash-3.2# cat dbwr.d
#!/usr/sbin/dtrace -s -n 
struct timespec *timeout;
char *memdata1;
int dbwr_ontime,dbwr_offtime,buf_ts,blocks,dbwr_timeout,dba;
dtrace:::BEGIN
{
        dbwr_ontime=0;
        buf_ts=0;
        dbwr_offtime=0;
blocks=0;
        dbwr_timeout=$2;
printf("DBWR timeout:%d\n",dbwr_timeout);
}
pid$1::kcbhpbwt:entry
{
        memdata1=copyin(arg0+4,4);
dba=*((int *) memdata1);
        printf("Blocks:%3d,File%3d,Block:%6d,Interval
times:%d,start
time:%d\n",blocks,dba>>22,dba&0x003fffff,(timestamp-
buf_ts)/1000,(timestamp-dbwr_ontime)/1000);
blocks=blocks+1;
        buf_ts=timestamp;
}
pid$1::semtimedop:entry
{
timeout=(struct timespec *)copyin(arg3,8);
timeout->tv_sec=dbwr_timeout;
copyout(timeout,arg3,8);
}
sched:::on-cpu
/ curpsinfo->pr_pid==$1 /
{
printf("exec_name:%s,Sleep times:%d\n",curpsinfo->pr_fname,(timestamp-
dbwr_offtime)/1000000);
blocks=0;
        dbwr_ontime=timestamp;
}
sched:::off-cpu
/ curpsinfo->pr_pid==$1 /
{
        dbwr_offtime=timestamp;
}




下面逐段开始分析。首先看以下这段：




pid$1::semtimedop:entry
{
timeout=(struct timespec *)copyin(arg3,8);
timeout->tv_sec=dbwr_timeout;
copyout(timeout,arg3,8);
}




这段完成“功能1”，修改dbwr的超时时间。timeout变量就是新的超时时间。只要你愿意，让DBWR一天超时一次也可以。

Oracle中的各个核心进程（包括DBWR、LGWR、PMON、SMON、CKPT）都有一个3秒超时的机制，这个机制就是通过semtimedop函数实现的。可以通过man semtimedop查看此函数的详细说明。

调用semtimedop将使进程马上转入睡眠状态，在N秒后醒来，这个N秒就是超时时间。在N秒之内，如果有其他进程向它发送指定的信号量，此函数将马上返回。如果一直没有收到信号量，它将睡眠N秒后醒来。其中，N秒的值就在此函数的第4个参数中。

Man手册中说明，它的第4个参数是struct timespec型的结构指针，这个结构通常占8个字节。Copyin是Dtrace提供的，它是一个从进程堆栈中复制数据到Dtrace自己空间的函数。这里笔者使用它将semtimedop的第4个参数复制到自己的结构指针timeout中。timeout在程序的最开头有定义。




struct timespec *timeout;




struct timespec型结构的定义如下：




struct timeval 
{
       time_t tv_sec;
       suseconds_t tv_usec;
};




它包含两个元素，tv_sec是以秒为单位的时间，它就是超时时间。所以，脚本中有如下语句：




timeout->tv_sec=dbwr_timeout;




该语句表示将变量dbwr_timeout的值赋给timeout->tv_sec。

最后一步是copyout调用，表示将修改过的timeout结构复制回semtimedop第4个参数。

这段脚本的开头是pid$1::semtimedop:entry，这是总的探针名字，当进程调用semtimedop函数前将触发此探针。触发探针的结果为将超时时间改为dbwr_timeout变量的值。等于说，一旦发现指定进程调用semtimedop函数，就将semtimedop的超时时间改为dbwr_timeout变量的值。

其实，这几行的作用就是在进程调用semtimedop函数时，将semtimedop的超时时间改为自己指定的值。

再来看下面这段脚本：




sched:::on-cpu
/ curpsinfo->pr_pid==$1 /
{
printf("exec_name:%s,Sleep times:%d\n",
         curpsinfo->pr_fname,(timestamp-dbwr_offtime)/1000000);
blocks=0;
    dbwr_ontime=timestamp;
}
sched:::off-cpu
/ curpsinfo->pr_pid==$1 /
{
       dbwr_offtime=timestamp;
}




这段脚本中涉及两个探针，off-cpu将在进程被切换出CPU开始转入睡眠时触发，on-cpu是在进程醒来时触发。curpsinfo->pr_pid是进程号，谓词/ curpsinfo->pr_pid==$1 /，说明只捕获指定进程的换入CPU和换出CPU。

还有一点，timestamp并不是笔者设置的变量，而是Dtrace的预定义变量，它以纳秒为单位记录当前的时刻。

这段脚本很简单，在进程off-cpu，也就是被换出CPU转入睡眠时，将当前时间记录到变量dbwr_offtime中。在进程被换入CPU时（也就是进程醒来时）用当前时刻减去dbwr_offtime。其实就是统计一下进程换出CPU的时间，在该例中，就是统计进程睡眠了多长时间。

最复杂的一段是下面这部分内容：




pid$1::kcbhpbwt:entry
{
memdata1=copyin(arg0+4,4);
dba=*((int *) memdata1);
    printf("Blocks:%3d,File%3d,Block:%6d,Interval times:%d,start time:%d\n",bloc
ks,dba>>22,dba&0x003fffff,(timestamp-buf_ts)/1000,(timestamp-dbwr_ontime)/1000);
blocks=blocks+1;
    buf_ts=timestamp;
}




和semtimedop类似，这次又要拦截函数kcbhpbwt的调用了。kcbhpbwt是Oracle自身的函数，DBWR在写脏块时会调用此函数。

它的第一个参数是脏Buffer的内存地址。从arg0开始的8192字节（在笔者的测试环境中块大小是8KB）就是整个数据块的内容。




memdata1=copyin(arg0+4,4);




以上语句表示将arg0偏移4字节后的4个字节复制到Dtrace变量memdata1中。其实就是将这个块的4～7字节复制到memdata1变量中。

一个块的4～7字节是什么内容呢？它是一个块的DBA（Data Block Address），即数据块地址。这个地方保存着这个块属于几号文件、几号块等相关信息。

而下面的语句：




dba=*((int *) memdata1);




则表示将memdata1的4个字节整合到一个整型变量dba中。按Oracle DBA的规则，前10个二进制位是文件号，后面是块号。dba>>22可得到文件号，dba&0x003fffff可得到块号。

这块脚本的主要目的，就是打印出要写的脏块是几号文件、几号块。

另外，每调用一次这个函数，blocks变量就加1，blocks变量的值，就是DBWR写的脏块数。
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 无论DBWR是从检查点队列还是从LRUW写脏块，都会调用kcbhpbwt函数。如果想研究检查点队列的机制，可以使用和本文同样的方式，显示DBWR从检查点队列中写的脏块都有哪些。



这个脚本的调用方式如下：

步骤1：获得DBWR进程的进程号。




bash-3.2# ps -ef|grep dbw
grid    1020     1   0 10:26:07 ?           0:00 asm_dbw0_+ASM
oracle  1148     1   0 11:12:33 ?           0:00 ora_dbw0_h2
root    1322  1240   0 11:31:02 pts/3       0:00 grep dbw




步骤2：调用脚本。

DBWR进程号是1148，调用如下脚本：




bash-3.2# ./dbwr.d -w -q 1148 30
DBWR timeout:30s




其中，1148表示将被送入脚本中的$1变量，30是脚本中的$2变量。$2的值会被送入dbwr_timeout变量中，因为它表示超时时间，所以在上面的调用中，是将DBWR的超时时间改为了30秒。

-w选项是必须要加的，因为在Dtrace脚本中修改了用户进程中的数据，这有可能会造成破坏性操作。

如图3-69所示是笔者的执行结果。
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图3-69　脚本运行结果

在上面的结果中，第一次的Sleep times不看，从第二次开始，每次都是30000毫秒，也就是30秒。

不过，在正式的测试中，是将DBWR的超时时间设置为了10分钟。这样就能看到脏块在LRUW链表中待足够长的时间。

测试表的步骤和用mdb时的类似。

步骤1：修改DBWR的超时时间为600秒。如图3-70所示，已将DBWR超时间改为600秒。
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图3-70　修改超时时间

步骤2：少量修改lurtest表。命令如下：




SQL> update lrutest set id=id+0 where id between 1 and 500;
500 rows updated.




步骤3：查看LRUW中脏块数。




SQL>select CNUM_SET,CNUM_REPL,ANUM_REPL,CNUM_WRITE ,ANUM_WRITE from x$kcbwds 
where CNUM_SET>0;
  CNUM_SET  CNUM_REPL  ANUM_REPL CNUM_WRITE ANUM_WRITE
---------- ---------- ---------- ---------- ----------
  4910      4909      12200                 0
  4910      4910      12110                 0




LRUW链表中没有脏块。

步骤4：重复步骤2和步骤3。

继续步骤2（少量更新）和步骤3（查看LRUW中脏块数），反复多次。




SQL>select CNUM_SET,CNUM_REPL,ANUM_REPL,CNUM_WRITE ,ANUM_WRITE from x$kcbwds
where CNUM_SET>0;
  CNUM_SET  CNUM_REPL  ANUM_REPL CNUM_WRITE ANUM_WRITE
---------- ---------- ---------- ---------- ----------
      4910       4909      121711
      4910       4909      122511




直到两条LRUW链中各有一个脏块。这两个脏块不会像以前一样马上消失。因为这里的DBWR不再是3秒超时，而是600秒。

脏块最多要在LRUW链表中待上10分钟。

差不多10分钟后，查看Dtrace结果，如图3-71所示。
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图3-71　查看Dtrace结果

DBWR在600640毫秒后醒来，醒来后写了两个脏块，3号文件19928号块和3号文件19929号块，这应该就是LURW链上的两个脏块。

再查看一下LRUW的长度。




SQL>select CNUM_SET,CNUM_REPL,ANUM_REPL,CNUM_WRITE ,ANUM_WRITE from x$kcbwds
where CNUM_SET>0;
  CNUM_SET  CNUM_REPL  ANUM_REPL CNUM_WRITE ANUM_WRITE
---------- ---------- ---------- ---------- ----------
      4910       4910 11630          0
      4910       4910 11810          0




CNUM_WRITE列为0，表示LRUW链表已经没有脏块了。

刚才的测试可以很清楚地验证，脏块一定要DBWR超时才会被写。

这个例子主要还是帮助大家扩展一下思路，拿mdb或Dtrace这些工具小试了下牛刀。

通过这些工具，很多Oracle原理方面的东西都可以看得清清楚楚。

总结一下，服务器进程在扫描LRU查找可用Buffer时，会将遇到的脏Buffer移到LRUW中。DBWR超时醒来后，会检查LRUW中有无脏块。只要LRUW中有脏块，无论多少个，DBWR都会将它们写到磁盘。
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 Oracle中所有核心进程都有一个3秒超时机制，这些进程超时的实现方式和DBWR相同。如果想研究其他进程的工作，在修改其他进程的超时时间时，都可以采用前文所述的方式。



还有一个隐藏参数不得不说一下，那就是_db_large_dirty_queue。使用如下脚本可以显示隐藏参数以及其含义和当前值。




col p_name for a40
col p_DESCRIPTION for a50
col p_value for a30
set linesize 10000
SELECT   i.ksppinm p_name,
   i.ksppdesc p_description,
   CV.ksppstvl p_VALUE,
   CV.ksppstdf isdefault,
   DECODE (BITAND (CV.ksppstvf, 7),1, 'MODIFIED',4, 'SYSTEM_MOD', 'FALSE')
ismodified,
   DECODE (BITAND (CV.ksppstvf, 2), 2, 'TRUE', 'FALSE') isadjusted
   FROM   sys.x$ksppi i, sys.x$ksppcv CV
   WHERE       i.inst_id = USERENV ('Instance')
   AND CV.inst_id = USERENV ('Instance')
   AND i.indx = CV.indx
   AND upper(i.ksppinm) LIKE upper('%&p%')
   ORDER BY   REPLACE (i.ksppinm, '_', '');




这里的执行结果如下：




Enter value for p: db_large_dirty_queue
old  12:     AND upper(i.ksppinm) LIKE upper('%&p%')
new  12:     AND upper(i.ksppinm) LIKE upper('%db_large_dirty_queue%')
P_NAME    P_DESCRIPTION   P_VALUE  ISDEFAULT ISMODIFIED ISADJ
-------------------------------------------- --- ---- ----- -----
_db_large_dirty_queue  Number of buffers which 25TRUEFALSE FALSE
                        force dirty queue to be
                        written




对于此参数的含义，P_DESCRIPTION列有说明：Number of buffers which force dirty queue to be written，表示是强制写脏队列的Buffer数。另外，P_VALUE列的值25有两种解释：25个Buffer，或25%的Buffer。

经过测试，25%是可能的值，以“个数”来理解是错的。存放脏块的链表只有两种：检查点队列和LRUW。所有的脏块都在检查点队列中，如果说检查点队列中的脏块超过25个就会触发写脏块，这显然是错误的。这个很容易验证，用前文中的脚本，将DBWR的超时时间改为10分钟，然后做一些修改、产生些脏块，就可以验证出，LRUW超过25个脏块时，不一定会触发DBWR写脏块。

因此，这个值自然只能是百分比了。那么，这个参数的主要作用是什么呢？它主要是用来减少Free Buffer Waits等待的。


3.3.3　Free Buffer Waits

前文已经提到，_db_large_dirty_queue参数是用来缓解Free Buffer Waits的。下面来分析一下它是如何做的。

先从Free Buffer Waits等待的起因说起，当服务器进程扫描LRU链表寻找可用块时，如果找了40%的Buffer（40%这个数字受隐藏参数_db_block_max_scan_pct控制）都没有找到可以覆盖的Buffer，进程将停止继续扫描LRU，唤醒DBWR写脏块，同时进程转入睡眠，开始等待Free Buffer Waits，如图3-72所示。
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图3-72　Free Buffer Waits等待

而这被扫描过的40%的Buffer是不可被覆盖的。这些不可被覆盖的Buffer包含以下3种类型：

1）正在被其他进程加Buffer Pin Lock的（也就是正在被Pin的）。

2）TCH大于等于2的。

3）还有脏块的。

也就是说，正在被Pin的会跳过，TCH大于等于2的则移到主LRU链热端，TCH小于2的脏块被移到LRUW链表（注意，TCH大于等于2的脏块会被移到主LRU链热端，而不会被移到LURW链表中）。

假设这3种类型的Buffer分别占1/3，因此40% Buffer中的1/3会被移到LRUW中，结果如图3-73所示。

假设Buffer Cache的大小为10GB。

则有：10×1024×1024/8×0.4/3=174762.667

也就是说，10GB的Buffer Cache，服务器进程扫描了LRU链的40%的1/3，没有找到可覆盖Buffer，有可能将超过17万个Buffer移动到LURW链中。

服务器进程将停止扫描LRU，唤醒DBWR进程将LRUW中的脏块赶快写入磁盘。然后服务器进程将为自己设置一个超时时间，进而转入睡眠状态，等待超时过后再次醒来，重新搜索主辅LRU链表。从服务器进程进入睡眠开始，到找到可覆盖的Buffer，等待事件就是Free Buffer Waits了。
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图3-73　40%Buffer中的1/3移到LRUW

LRU链中不可覆盖的Buffer太多，是产生Free Buffer Waits的直接原因。在这些不可覆盖的Buffer中，正在被Pin的、TCH值高于2的无法减少，只有脏块可以通过DBWR写来减少。因此，为了减少Free Buffer Waits，Oracle增加了一种机制，在频繁物理读、脏块又比较多的情况下，可适当增加DBWR写脏块频率，减少Free Buffer Waits等待这个增加的机制就和_db_large_dirty_queue参数相关。

服务器进程在扫描LRU时，会将遇到的脏块移到LRUW中。当进程完成LRU扫描，找到可覆盖的Buffer时，在进入下一流程前，进程会判断一下总脏块数，如果脏块数少于总Buffer数的25%，进程正常进入下一流程，被移到LRUW的脏块将在DBWR超时醒来后写到磁盘中。但如果脏块数接近25%，那么就不会等待DBWR 3秒超时了，而是直接唤醒DBWR，然后进程再进入下一流程。在这种情况下，进程不会有Free Buffer Waits等待，它只是唤醒DBWR，并不需要等待DBWR写脏块。

DBWR在被唤醒后，会按照它自己的流程，先检查LRUW是否有脏块，如果有，则马上开始写LRUW中的脏块；如果LRUW没有脏块，检查CKPT-Q，判断是否需要从检查点队列写脏块。这里的25%，就是由隐藏参数_db_large_dirty_queue设定的。

至于服务器进程检查脏块数环节，因为所有的脏块都在检查点队列中，因此，检查脏块数就是查看检查点队列的长度。_db_large_dirty_queue参数的注释为：Number of buffers which force dirty queue to be written，这里面的dirty queue指的是检查点队列。
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 脏块一旦进入LRUW，在两种情况下，会被写出：

1）如果检查点队列中的脏Buffer没有达到总Buffer数的25%，那么等待3秒超时，DBWR会从LRUW写脏块。

2）如果检查点队列中的脏Buffer达到总Buffer数的25%，不需等待超时，服务器进程会唤醒DBWR，醒来后DBWR马上会从LRUW写脏块。



关于_db_large_dirty_queue的作用，用前文所述的脚本很容易验证：只要加大DBWR的超时时间，不断制造脏块，观察DBWR何时会写脏块即可。

在笔者的测试结果中，在脏块数超过20%，快要达到25%时，LRUW中又有了脏块，DBWR就会马上被唤醒写脏块，而不会等到下次超时。

如果对其他控制DBWR的参数还有兴趣，可以使用前文所述的方式加以验证。

好了，是时候总结一下Oracle最神秘、最重要的进程之一：DBWR的工作机制。


3.3.4　谁“扣动”了DBWR的“扳机”

是谁“扣动”了DBWR的“扳机”？DBWR会在什么以下情况下醒来：

1）DBWR自身的3秒超时。超时后会做两件事：检查LRUW中是否有脏块，如果有马上开始写；查看检查点队列长度、Redo Recorder数量，以决定是否写脏块，这就是增量检查点机制了。

如果LRUW中没有脏块，而且检查点队列的长度发现Redo Recorder的数量也不多，不足以触发增量检查点写，则在3秒超时时就什么都不做了。

2）服务器进程扫描LRU后，发现脏块数超过25%，会唤醒DBWR。

3）如果服务器进程扫描超过40%的Buffer，没找到可覆盖Buffer，会等待Free Buffer Waits事件，唤醒DBWR写脏块。

4）下述其他情况。
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 用户发出完全检查点命令alter system checkpoin。
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 用户发出正常关闭数据库命令。
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 日志切换。
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 表空间或数据文件Offline时。
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 Drop、Truncate或直接路径读某个对象时。

对于列在其他中的第4种情况，本书没有详细描述，因为这一块内容相对较为简单，已经有很多资料对其进行了描述。

从前文的描述可以了解到，脏块主要从两条链表中写出：检查点队列、LRUW链表。从检查点队列中写的脏块，采用的是增量检查点机制，这是通常写脏块的方式。从LRUW写脏块，是对增量检查点的一种补充。服务器进程扫描LRU遇到脏Buffer时，如果不将它移到LRUW中，而是跳过它扫描后面的，后面的进程扫描LRU遇到这个脏Buffer也跳过，如此往复，会加长搜索LRU的时间。也就是说，在搜索LRU时，会一直持有LRU Latch。LRU Latch没有共享、独占两种模式，只有持有、不持有。搜索LRU时间过长，会导致LRU Latch竞争。

如果让服务器进程将遇到的脏Buffer移出LRU，移到LRUW中，后来的进程扫描LRU时就可以少遇到些不能覆盖的Buffer，这样可加快后面进程的扫描速度。

前面曾提到过，v$sysstat中的Physical writes给出了写的总块数。那么，我们如何进一步区分有多少写是从检查点队列中写的，有多少写是从LRUW写的呢？

v$sysstat中还有一个资料：physical writes from cache，它给出的是DBWR从Buffer Cache中写入磁盘的所有脏块数。另有一个资料：DBWR checkpoint buffers written，它表示DBWR从检查点队列中写出的所有脏块数。两个相减（physical writes from cache - DBWR checkpoint buffers written）就是DBWR从LRUW写磁盘的脏块数。
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 physical writes是更常用来观察物理写的一个指标，它被放在AWR报告最前面的Load Profile部分，它是物理写的总块数，不只包括DBWR从Buffer Cache中的写操作，也包括服务器进程的直接路径写，还包括其他进程的直接路径写。比如日志切换时LGWR进程要修改数据文件头等，physical writes from cache资料则只统计DBWR针对数据文件的写。



如果你对这些资料有什么怀疑，也可以验证一下。Dtrace和mdb并不只是用来挖掘工作原理的，它对我们深入理解等待事件、各种资料指标的含义也有很大帮助。更全面、准确地了解等待事件的真正意义，或v$sysstat等资料视图中资料的含义，对于健康检查、性能分析有很大意义。

要进行验证很简单，将前面的Dtrace脚本稍微改一下即可。下面是新的Dtrace脚本：




bash-3.2# cat dbwr_count.d 
#!/usr/sbin/dtrace -s -n 
int blocks;
dtrace:::BEGIN
{
   blocks=0;
   printf("start ...\n");
}
pid$1::kcbhpbwt:entry
{
   blocks=blocks+1;
}
dtrace:::END
{
   printf("Write dirty blocks:%d\n",blocks);
}




这个脚本很简单，进程每调用一次kcbhpbwt，变量blocks就加1，当退出脚本时（按组合键Ctrl+C退出），显示变量blocks的值。

另外，还需要使用下面的SQL，在Oracle中验证资料的值。




SELECT name,value FROM v$sysstat WHERE name in ('physical writes','DBWR
checkpoint buffers written', 'physical writes from cache');




这里显示了以下3个资料指标：

1）数据文件总物理写块数：physical writes。

2）DBWR总物理写块数：physical writes from cache。

3）DBWR检查点队列写总块数：DBWR checkpoint buffers written。

先验证一下检查点队列写。

步骤1：设置log_checkpoint_timeout参数，每300秒触发一次增量检查点。




SQL> alter system set log_checkpoint_timeout=300;
System altered.




这样DBWR每5分钟就会从检查点队列中写脏块。注意，这个参数在生产环境中几乎不需要修改，但在测试增量检查点机制时，是一个很有用的参数，它可以定时触发DBWR写脏块。

步骤2：查看统计资料。命令如下：




SQL> set time on
09:44:15 SQL> SELECT name,value FROM v$sysstat WHERE name in ('physical
writes','DBWR checkpoint buffers written', 'physical writes from cache');
NAME                                          VALUE
---------------------------------------- ----------
physical writes                                   6
physical writes from cache                        0
DBWR checkpoint buffers written                   0




步骤3：运行dbwr_count.d脚本。




bash-3.2# ps -ef|grep dbw
grid    1023     1   0 09:01:08 ?           0:00 asm_dbw0_+ASM
oracle  1111     1   0 09:18:14 ?           0:00 ora_dbw0_h2
root    1249  1210   0 09:33:02 pts/3       0:00 grep dbw
bash-3.2# ./dbwr_count.d -q 1111
start ...




步骤4：修改某张表，产生些脏块。




SQL> update lrutest set id=id+0 ;
13338 rows updated.
SQL> commit;
Commit complete.




步骤5：过几分钟再次查看资料。命令如下：




09:48:42 SQL>SELECT name,value FROM v$sysstat WHERE name in ('physical
writes','DBWR checkpoint buffers written', 'physical writes from cache');
NAME                                          VALUE
---------------------------------------- ----------
physical writes                                1052
physical writes from cache                     1043
DBWR checkpoint buffers written                1043




可以看到，9点48分时，DBWR写脏块了。physical writes from cache为1043，DBWR共从Buffer Cache中写了1043个脏块。DBWR checkpoint buffers written也是1043，证明这1043个脏块全是来自检查点队列的。physical writes为1052，减去步骤2中查看到的值6，总计写数据文件块数是1046。在笔者的测试中，多出来的3个块是其他进程直接写数据文件造成的，并非DBWR写的，这可以从DBWR的跟踪结果中看到。Dtrace脚本的跟踪结果如下：




bash-3.2# ./dbwr_count.d -q 1111
start ...
^C
Write dirty blocks:1043




按组合键Ctrl+C终止后，脚本中统计到1111进程（也就是DBWR进程）一共写了1043个脏块。和physical writes from cache、DBWR checkpoint buffers written中的资料正好一样。

这是从检查点队列中写脏块的验证。下面再验证一下从LRUW写脏块时，这些资料指标的变化。

步骤1：增大增量检查点间隔。

以下是笔者的配置：




SQL> show parameter mttr
NAME                                 TYPE        VALUE
------------------------------------ ----------- ------------------------------
fast_start_mttr_target               integer     0
SQL> show parameter log_checkpoint_timeout
NAME                                 TYPE        VALUE
------------------------------------ ----------- ------------------------------
log_checkpoint_timeout               integer     10000
SQL> show parameter selftune
NAME                                 TYPE        VALUE
------------------------------------ ----------- ------------------------------
_disable_selftune_checkpointing      boolean     TRUE




fast_start_mttr_target参数设置为0，_disable_selftune_checkpointing为TRUE，增量检查点就只能由log_checkpoint_timeout参数控制了，这里将此参数的值设置为10000秒，为2个多小时。也就是说，每2个多小时发生一次增量检查点。

步骤2：查看资料。




10:49:57 SQL> SELECT name,value FROM v$sysstat WHERE name in ('physical
writes','DBWR checkpoint buffers written', 'physical writes from cache');
NAME                                          VALUE
---------------------------------------- ----------
physical writes                                1718
physical writes from cache                     1702
DBWR checkpoint buffers written                1701




步骤3：运行dbwr_count.d脚本。




bash-3.2# ./dbwr_count.d -q 1111
start ...




这里的1111进程，就是DBWR进程。

步骤4：制造脏块。

更新一张表，注意，不要触发日志切换。如果Redo文件较小，可以在开始测试前，换成较大的Redo文件。笔者的Redo文件大小是100MB。




SQL> update a2_70m set id1=id1+0 where id1<=1000;
234000 rows updated.
SQL> commit;
Commit complete.




步骤5：再次查看资料。




10:54:41 SQL> /
NAME                                          VALUE
---------------------------------------- ----------
physical writes                                2602
physical writes from cache                     2586
DBWR checkpoint buffers written                1701




用本次physical writes from cache值减去前次的，即2586-1702=884。DBWR checkpoint buffers written资料的值没有变化。这说明这884个脏块不是从检查点队列中写的。

Dtrace脚本的结果如下：




bash-3.2# ./dbwr_count.d -q 1111
start ...
^C
Write dirty blocks:884




也正好是884个脏块。

其实还有一种更深入的方法，可以验证这884个脏块的确是从LRUW中写磁盘的，观察被写脏Buffer在写完后的位置。

前文中曾说明过，如果是从LRUW写，写完后脏Buffer会被移到辅助LRU。从检查点队列中写，则不会改变Buffer在LRU中的位置（可观察图3-59至图3-65）。因此，只要能够找到被写的脏Buffer在写完成后被放在了什么链表中，就可以判断出它是从LRUW写的，还是从检查点队列中写的。

为了达到这个目的，需要把前面的Dtrace脚本修改一下。Oracle中kcbhpbwt的第一个参数，即为将要写的脏Buffer的内存地址。把dbwr.d脚本略加修改如下：




pid$1::kcbhpbwt:entry
{
        memdata1=copyin(arg0+4,4);
dba=*((int *) memdata1);
        printf("i=%d,Blocks:%3d,File%3d,Block:%6d,
ba:%x,Interval times:%d,start
time:%d\n",i,blocks,dba>>22,dba&0x003fffff,
arg0,(timestamp-buf_
ts)/1000,(timestamp-dbwr_ontime)/1000);
blocks=blocks+1;
        buf_ts=timestamp;
        i=i+1;
}




加粗、斜体、加下划线的部分是新增加的，用于显示每个脏块的内存地址。使用这个脚本的跟踪结果，再结合Buffer Cache1级DUMP的结果，可以有更明确的发现，下面来试一下。




10:55:09 SQL> alter session set events 'immediate trace name buffers level 1';
Session altered.




下面是笔者的测试结果：




bash-3.2# ./dbwr.d -q -w 1111 0
DBWR timeout:0s
i=0,exec_name:oracle,Sleep times:9078783
i=1,exec_name:oracle,Sleep times:3000
i=4,Blocks:  0,File  3,Block: 27552,ba:38a426000,Interval times:9087787064,start time:117
…
i=158,Blocks:154,File  3,Block: 
27705,ba:38a188000,Interval times:3,start time:1610
i=158,Blocks:154,File  3,Block: 27705,ba:38a188000,Interval times:3,start time:1610
i=159,Blocks:155,File  3,Block: 27706,ba:38a362000,Interval times:20,start time:1630
…
i=190,exec_name:oracle,Sleep times:3000




在DUMP结果中，用ba:38a188000去搜索，可以找到如下内容：




BH (0x38a3e67a8) file#: 3 rdba: 0x00c06c39 (3/27705) class: 32 ba: 0x38a188000
…
lru-flags: on_auxiliary_list
…




这个被写的Buffer，现在是on_auxiliary_list，它在辅助链表上。这说明它有可能是从LRUW写磁盘的脏块。

多检查一些被写的脏块，如果它们全在辅助LRU链表中，说明它们是从LRUW上写的。如果有的在主LRU上、有的在辅助LRU上，说明它们是从检查点队列中写的。因为从检查点队列中写，不会改变Buffer在LRU中的位置，被写的脏块有可能原来在主LRU或在辅助LRU上。

通过这样的验证，可对DBWR checkpoint buffers written、physical writes from cache这些资料有更进一步的认识。

现在可以计算出一个数据库增量从检查点队列中写脏块（简称检查点写）和从LRUW中写脏块（简称LRUW写）的比例了。DBWR checkpoint buffers written/physical writes from cache*100，这个是检查点写占DBWR总物理写的百分比；(physical writes from cache -DBWR checkpoint buffers written)/physical writes from cache*100，这是LRUW写的比例。

很多DBA认为增量检查点是DBWR主要写脏块的方式，其实不一定。在笔者管理过数据库中，有很多库的检查点写比例平均值在50%左右。还有很多库的检查点写只有30%～40%。更多的库在一天的不同时段，随着业务的变化，这个指标也有很大的起伏。

其实，关于检查点写和LRUW写的比例，关注趋势值更有意义。通过这个趋势，可以评估DBWR的活动是否频繁。当需要手动设置fast_start_mttr_target参数、控制增量检查点频率时，检查点写与LRUW写的比例可以作为重要的依据。

下面总结一下LRU链表与增量检查点频率的关系。

频繁的增量检查点优缺点如下。

优点：主、辅LRU链表中的脏块更少，服务器进程扫描主辅LRU寻找可覆盖的Buffer时，因为跳过的脏块较少，速度更快，cache buffers lru chain latch持有时间也更短，竞争更少。从数据库中可以观察到，v$sysstat中dirty buffers inspected资料值更小。

缺点：脏块有可能被反复写。DBWR从检查点队列中写脏块，是忽略脏块冷、热的。热的脏块被写磁盘后，可能马上又变脏，还要再写一次磁盘。

而不频繁的增量检查点，其优缺点和频繁的增量检查点正好是相对的。

优点：写磁盘的频率不高，热脏块被写的频率也不高，减少了写的脏块数。

缺点：LRU中积累脏块较多，服务器进程扫描LRU时，可能会频繁遇到不可覆盖的脏块，服务器进程要把这些脏块移到LRUW。这将消耗更多的CPU，使进程持有cache buffers lru chain latch的时间更长，从而导致cache buffers lru chain latch竞争增加。

关于对写I/O的性能影响，如前文所述，频繁的检查点可能会增加些物理写，但并不会对写I/O的性能有太大负面影响，也就是说，对db file parallel write等待事件的影响很有限。

有一个参数可以影响DBWR写性能：_db_writer_coalesce_area_size。这个在前文中已经有过测试。增大它，可以降低db file parallel write等待事件的次数和总时间。

从总体机制上看，从LRUW写，Oracle对脏块是分冷、热的。只有TCH值小于2的脏块，才会被放入LRUW。虽然这样的机制很简单，但从一定程度上，可以减少对热脏块的反复写。

但从LRUW写得过多，意味有v$sysstat中dirty buffers inspected资料值的增加，服务器进程扫描LRU链表的时间加长，也就是持有cache buffers lru chain latch的时间有加长的可能。

因此对于增量检查点的频率要设置得当，其实，可通过观察cache buffers lru chain latch的竞争情况来确认其值，在竞争没有加大的情况下，可以考虑使用更长间隔的检查点。

从Oracle 10g开始，这一切已经不需要我们太过关注了，Oracle默认会使用自调节检查点。我们只需关注检查点写比例的变化趋势、v$sysstat中dirty buffers inspected资料的变化趋势即可，只要它们没有大的波动，就不必调节fast_start_mttr_target参数。

如果检查点写比例大幅下降，必然导致v$sysstat中dirty buffers inspected资料值上升，进程持有cache buffers lru chain latch时间加长。这个时候，如果有可能，一定要密切关注数据库，一旦出现cache buffers lru chain latch竞争，可以及时调整fast_start_mttr_target参数，加快增量检查点频率。

反过来，如果检查点写比例上升，因为热脏块反复写，会使物理写块数比以前增加。写的块数增量，当然也会对db file parallel write等待事件有一定影响，只要db file parallel write等待事件平均响应时间没有增加，增量检查点频繁些、检查点写比例高一些，更能节省CPU、减少cache buffers lru chain latch的持有时间。

Oracle对于增量检查点的调整趋势，其实是向着“降低检查点写比例”的方向发展。因为前面已经总结过，LRUW写比例高有助于减少写I/O 次数，检查点写比例高有助于减少cache buffers lru chain latch持有时间、减少CPU耗用。CPU与I/O，由于I/O速度更慢，减少慢速的I/O操作，就比减少CPU消耗更重要了。因此，Oracle的特性“自调节检查点”的主要方向，就是在保证不会出现cache buffers lru chain latch竞争、Free buffer waits竞争的基础上，让尽量多的脏块通过LRUW写，而不是通过检查点队列写。


3.3.5　日志切换与写脏块

最后一部分是关于日志切换对DBWR和写脏块的影响的。

之所以增加这个话题，更多是为了答疑，解决一个老生常谈的疑惑：日志切换时的检查点，是增量检查点吗？

当然不是，只能说日志切换有可能触发增量检查点。

日志切换和增量检查点的区别很大。最重要的区别是，没有等待的日志切换，并不会触发DBWR立即写脏块。日志切换只是唤醒DBWR，并告知DBWR已经发生了日志切换。写不写脏块，由DBWR自己判断。如果检查点队列中脏块数不多，上次写脏块后产生的Redo也不多，而且LRUW中也没有脏块，那么DBWR就不会写脏块。

日志切换还会触发CKPT进程写数据文件头，和DBWR一样，这个动作也不是立即执行，要等到日志文件中Redo Recorder对应的脏块都被写进磁盘后才会执行。也就是当日志文件的状态从Active变为Inactive时，CKPT才会去写数据文件头。

补充说明CKPT会向数据文件头中写入4个信息：RBA、SCN、chkpt cnt和ctl cnt。

上述过程如图3-74所示。
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图3-74　日志切换触发增量检查点

前文中已经有过描述，日志文件中Redo Recorder的顺序和检查点队列中脏块的顺序基本一致，所以有可能会出现图3-74中所示的1号Redo Recorder和3号Redo Recorder同时对应同一个脏块的情况。这也很容易理解，同一个脏块在两个时间被修改了两次，因此产生两条Redo Recorder。

日志切换时，CKPT找到19号Redo File在检查点队列中RBA最大的脏块，将它的SCN、RBA通知DBWR。

然后DBWR仍然按照原来的增量检查点机制写脏块，CKPT也仍然3秒一次检查DBWR的写进制，如图3-75所示。
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图3-75　DBWR写脏块

CKPT醒来，发现DBWR已经写到图3-75中的位置处，但是还没有将19号Redo File中Redo Recorder对应的脏块全部写完。19号Redo File的状态仍然保留为Active。

CKPT又一次醒来，发现DBWR已经将19号Redo File中Redo Recorder对应的脏块全部写完，如图3-76所示。这时CKPT会做如下工作：

1）修改控制文件中19号Redo File的状态，新状态为 Inactive。

2）修改控制文件中数据文件的SCN。

3）修改数据文件头的SCN和RBA。

总结一下，日志切换时，LGWR通知CKPT和DBWR，然后马上开始向下一组Redo File中写Redo Recorder。

在切换期间，所有DML、DDL操作都被阻塞。进程在等待日志切换时，可能会产生Log File Switch系列等待。因此，日志切换要尽量地快，以减少进程的等待。

LGWR只完成了主要的工作，剩的事情就交给CKPT和DBWR了。

DBWR在收到LGWR通知后马上醒来，按正常醒来的工作流程，检查LRUW中是否有脏块、检查CKPT-Q队列中脏块是否过多。如果LRUW中没有脏块，CKPT-Q中脏块也不多，DBWR继续睡眠。
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图3-76　日志切换与增量检查点

CKPT在收到LGWR通知后也会马上醒来，检查DBWR的写进制，确定是否将原Current Redo File对应的脏块都写进磁盘了。如果都写了，它马上修改日志文件状态、数据文件相关状态。如果还没有，它也继续睡眠。

这就是日志切换，准确说，这就是无等待时的日志切换。

日志切换后，原Current日志文件的Active状态会保持多少时间呢？事实上，这取决于DBWR什么时候将此日志文件中Redo记录对应的脏块全部写到磁盘中。

因为日志切换并不是通知DBWR写脏块，而只是通知DBWR发生了日志切换操作，所以DBWR还是会根据原来老的增量检查点规则，判断是否写脏块。这样一来，只要将增量检查点的间隔设置为很大的数字，让DBWR很长一段时间不去写脏块，日志文件的Acitve状态就会持续很久。

比如，下面将增量检查点的间隔设置为1天，手动做一次日志切换，则Acitve的状态将持续一天。




SQL> alter system set "_disable_selftune_checkpointing"=true;
System altered.
SQL> alter system set fast_start_mttr_target=0;
System altered.
SQL> alter system set log_checkpoint_timeout=86400;
System altered.
SQL> alter system switch logfile;
System altered.
SQL> select GROUP#,SEQUENCE#,STATUS  from v$log;
    GROUP#  SEQUENCE# STATUS
---------- ---------- ----------------
         1        370 INACTIVE
         2        371 ACTIVE
         3        372 CURRENT




371号日志文件，是手动切换前的Current Redo File。它的Active状态将一直保持24小时。因为我们将增量检查点的间隔设置为固定的24小时。

上面这个测试环境，共有3组日志文件，在进行了一次日志切换后，有一组日志文件状态变为了Active。如果再进行一次日志切换，会有另一组也变为Active，如下所示：




SQL> alter system switch logfile;
System altered.
SQL> select GROUP#,SEQUENCE#,STATUS  from v$log;
    GROUP#  SEQUENCE# STATUS
---------- ---------- ----------------
         1        373 CURRENT
         2        371 ACTIVE
         3        372 ACTIVE




但如果脏块不多的话，这时还是不会触发DBWR马上写脏块。日志切换后，只要没有遇到等待，就不会触发DBWR马上写脏块。

当然，如果遇到等待，那情况就不同了。仍以上面的测试为例，如果再切换一次日志，那么将会有很大不同：在已经没有INACTIVE日志文件的情况下，再发生日志切换，ACTIVE的日志文件不能覆盖，这时DBWR将不再按正常的增量检查点机制判断是否要写脏块，也就是说无论检查点队列中有几个脏块，都会马上开始从检查点队列写脏块。

下一个要被覆盖的Redo File是371号日志。LGWR的日志切换需要等待DBWR写完371对应的脏块。而此时的等待事件就是log file switch（checkpoint incomplete）。

如果出现这个等待，说明两点问题：脏块太多了，或是增量检查点写脏块的间隔太长了。通常要先检查一下日志切换的频率，如果切换频率并不是很高，那就是增量检查点写脏块间隔时间太久导致出现等待。


3.4　I/O总结

I/O是数据库调优中永恒的话题，总结一下数据库消耗的资源，也就是I/O、CPU和内存。观察、监控、调节这三者的使用，就是数据库管理的主旋律了。之所以将I/O放在Buffer Cache章节，是因为Buffer Cache就是用来缓存I/O、降低物理I/O的。

只靠Buffer Cache就能完成的I/O，是逻辑I/O，也就是逻辑读/写；针对磁盘设备的I/O，是物理I/O。


3.4.1　逻辑读资料分析

逻辑I/O是大量消耗CPU的操作，它其实就是在Buffer Cache中计算HASH值，并且根据HASH值搜索Cache Buffer Chain链表的过程，这在前文中已经有过很多描述了。

在v$sysstat资料视图中，有多个资料展示逻辑读的相关信息。首先是session logical reads，它记录了所有的逻辑读。AWR报告中Load Profile里的Logical reads数据，就来自于session logical reads。

逻辑读又被细分为consistent gets（一致读）和db block gets（当前读），可以在v$sysstat资料视图中查看它们的值。它们两个的一致读针对Select，而当前读则针对DML或DDL。简单点说，一致读是纯粹的读，当前读是为修改而产生的读操作。

关于这两种读的标准定义，有很多种说法。其实它们的区别非常简单，在前文曾经描述过Buffer Header上的_Buffer Pin锁。它有多种模式，常见的有3种，共享、独占，还有一种类似共享的模式。如果加共享Buffer Pin锁，就是一致读。加独占Buffer Pin锁是修改，可以称为逻辑写。加类似共享模式的Buffer Pin锁，就是当前读。这3种模式，不妨分别称为一致读模式、修改模式和当前读模式。

Select操作只会申请一致读模式的Buffer Pin锁。DML和DDL会申请当前读模式和修改模式的Buffer Pin锁。

这个所谓的当前读模式，其实就是在修改一个Buffer中某行数据前，先找到此行的位置，查找位置的过程还不算修改，因此用不着加修改模式的锁，只需加当前读模式的锁就行了。定位完成后，开始修改前，Oracle会释放当前读模式的Buffer Pin锁，转而持有修改模式的Buffer Pin锁。

对于DML的当前读模式和Select的一致读模式，它们并不会互相阻塞；但是DML和DDL的当前读模式会互相阻塞。这样做的目的是，还处在定位要修改行位置的DML操作，并不会阻塞Select，但是却可以阻塞其他DML操作。

一致读和当前读的区别其实就是加的Buffer Pin锁不同而已。加一致读Buffer Pin锁的就是一致读，加当前读Buffer Pin锁的就是当前读。

一致读的资料除了consistent gets外，还有一项consistent gets – examination，这就是前文中曾提到的以共享Cache Buffer Chain Latch进行的逻辑读。前文中曾总结过，索引的根块、枝块还有唯一索引在以等值条件访问时，从索引的根、枝、叶，到表块都是以这种共享CBC Latch方式逻辑读。

这算是逻辑读中的一种特例，Oracle因此将它单独放在资料consistent gets – examination中统计。

比如下面的例子：




SQL> create table a5 as select rownum id, object_name name from dba_objects;
Table created.
SQL> create unique index a5_id on a5(id);
Index created.




笔者建了测试表a5，它只有两列：id和name。然后创建了唯一索引a5_id。




SQL> select sid from v$mystat where rownum=1;
       SID
----------
       180




测试会话的会话号是180。在另一个会话中，查一下它目前的一致读。




SQL> select name,value from v$sesstat a,v$statname b where a.statistic#=b.statistic# 
  2   and sid =180 and (name in ('consistent gets','consistent gets - examination'));
NAME                                           VALUE
---------------------------------------------- ----------
consistent gets                                29
consistent gets - examination                  3




现在的consistent gets是29，consistent gets – examination为3。

在180会话中执行如下的PL/SQL程序块：




SQL> declare
  2   m_name varchar2(100);
3  begin
  4    for i in 1..100 loop
  5      select name into m_name from a5 where id=i;
  6    end loop;
7  end;
8  /
PL/SQL procedure successfully completed.




SQL语句的Where条件是id=i，id列有唯一索引，每次只会查询出一行。因此，如前文所述，每次的Cache Buffer Chain Latch都将是共享Latch，而且每次逻辑读只需要一次CBC Latch。因此每次读都是consistent gets – examination。

在另外的会话中，查看180会话执行完这段程序的结果如下：




SQL> /
NAME                                            VALUE
----------------------------------------------- ----------
consistent gets                                 329
consistent gets - examination                   303




与之前相比，consistent gets和consistent gets – examination分别增加了300次，而且这300次一致读都是以共享模式持有的，只有一次CBC Latch的读。


3.4.2　减少逻辑读—行的读取

在不改变SQL语句的情况下，逻辑读可以减少吗？要回答这个问题，还要继续了解一下逻辑读的最后步骤：行的读取。

之前的内容详细描述了Oracle如何在内存中找到一个Buffer，现在来了解一下当从Buffer中读取行的流程是怎样的。

读Buffer的时候，先会申请CBC Latch、Buffer Pin Lock，在Buffer Pin Lock的保护下，进程将Buffer中的行读取到PGA中，然后会释放Buffer Pin Lock。关于Buffer的内容这里不再多讲，前文已经有详细描述。下面就说行，刚才已经提到，进程将Buffer中的行读取到PGA中，这具体代表什么，如图3-77所示。
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图3-77　将Buffer中的行读取到PGA中

在图3-77中，逻辑读的块在Buffer Cache中，假设要从目标块中读取第2行，目标表只有一列，值为“YYY”。此处所谓的“读取”，其实就是内存复制。从Buffer Cache内存中，将3个字节“YYY”复制到PGA内存中。

这就是逻辑读中行的读取流程。简单点说，就是将Buffer Cache中的数据复制到PGA中。在所有的系统中，完成这个工作的函数都是memcpy。有过C/C++开发经验的人对这个函数绝对不会陌生。它的作用，就是将N个字节的一块内存，从一个地方复制到另一个地方。

考虑一个问题：假设一个块中有100行，一次逻辑读，会从块中复制多少行到PGA呢？换句话说，就是一次逻辑读读多少行。

关于这点，Oracle有一个特性可对一次逻辑读能读取的行数进行控制，有些资料称这个特性为“预抓取”，即PreFetch（有时候也称“批量读”）。

预抓取的设置是基于客户端的，不同的客户端会有不同的设置。以Sqlplus为例，Sqlplus是Oracle DBA最常使用的客户端，它默认的预抓取行数是15行，可以通过如下命令显示：




SQL> show arraysize
arraysize 15




比如将预抓取行数设为100，可采用如下命令：




SQL> set arraysize 100




注意，这个设置只在当前会话生效。它其实不是Oracle的设置，它是Sqlplus的设置。因此它没有使用设置初始化参数的命令alter system set，而是使用的set命令。Sqlplus中所有以set开头的命令，都是属于Sqlplus的而不是Oracle的命令。

下面，将Sqlplus的预抓取大小设为100，用一组图分析一下逻辑读的最后一个步骤：行的读取，如图3-78所示。
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图3-78　行的读取

在图3-78中，假设要读取某数据块中所有行，此块中共有350行，而预抓取大小为100行，服务器进程每次会从Buffer Cache中复制100行数据到PGA中，从PGA中发送给客户端。

具体的流程是，服务器进程先持有Cache Buffer Chain Latch，然后在Latch的保护下获得一致读模式的Buffer Pin。接着，服务器进程会等待一次SQL*Net message to client事件，然后向客户端发送个通知：“逻辑读要开始了，准备接收数据吧。”通知发送完毕，SQL*Net message to client事件也会结束。注意，此等待事件并不包含向客户端发送数据的过程。

接着，服务器进程开始复制数据，100行数据从Buffer中被读入（或复制到）PGA。然后服务器进程释放Buffer Pin Lock。当然，释放Buffer Pin Lock，还需要Cache Buffer Chain Latch的保护，具体细节可以参见前面有关的描述。

接下来要把PGA中的数据发送给最终的客户端。然而，很奇怪的是，这时服务器进程的等待事件不是SQL*Net message to client，而是SQL*Net message from client。

服务器进程先等待SQL*Net message from client事件，然后开始向客户端发送数据。数据发送完毕，等着从客户端接收回应信息，此时服务器进程会转入睡眠状态。如果所有需要的行已经全部发送给客户端，逻辑读结束，SQL执行已经完毕，则SQL*Net message from client等待事件不会结束，此时服务器进程会一直在睡眠状态，等待客户端的下一次操作。但如果还有满足条件的行、需要再进行一次逻辑读的话，在收到客户端的回应后，SQL*Net message from client等待事件将结束，服务器进程开始下一轮逻辑读操作。在这种情况下，SQL*Net message from client事件的等待时间可以反映出网络的响应时间。但使用SQL*Net message from client观察网络响应时间仍不是一个好方法，后面会介绍更好的方法。在图3-78里的块中共有350行，读取了前100行，还有200多行。服务器进程会再发起一次逻辑读，这次逻辑读还是读100行：101至200行。当然，这次逻辑读时还要执行同样的流程：计算HASH值，获得Cache Buffer Chain Latch并加Buffer Pin Lock等；登记等待事件SQL*Net message to client事件，将101至200行复制到PGA中，释放Buffer Pin Lock，又一次逻辑读结束；然后登记等待事件SQL*Net message from client，从PGA中发送数据到客户端；数据发送完毕，收到客户端响应，等待事件SQL*Net message from client结束，开始下一次逻辑读。

然后，再来一次逻辑读，读取201至300行。

这次逻辑读结束后，块中只剩50行，预抓取大小是100行，这时Oracle的处理方式如图3-79所示。

预抓取大小定的是100行，第一个数据块中只剩下50行，服务器进程会先等待SQL*Net message to client一次，向客户端发送准备接收数据的通知，等待事件马上结束；然后将这50行复制到PGA后，接下来释放它的Buffer Pin锁，表示这个块中的行读取完毕。虽然没读满100行，但这个数据块已经读完了，这也算是一次逻辑读。服务器进程接着开始对下一个块逻辑读，这时不必再有SQL*Net message to client等待事件，因为前面已经向客户端发送过通知了。PGA缓存中还有50行空余，服务器进程从下一个块中读取50行，下一块第一次逻辑读结束。当然，向客户端发送数据时，还是会等待SQL*Net message from client事件。也就是说，这100行数据，跨越两个块，也对应两个逻辑读。
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图3-79　预抓取最后50行

我们将预抓取大小定为N行，服务器进程一定会在PGA中凑足N行，再向客户端发送数据。但有可能这N行数据来自于M个块，逻辑读的数量是M。就如同上面的例子，读100行到PGA中，这100行来自两个块，逻辑读为2。如果这100行来自一个块，逻辑读就是1。

预抓取在PGA所占内存的大小和SDU大小相关，默认为8KB，可以通过修改SDU的大小来改变。在Oracle联机文档Net Services Administrator's Guide的第14章Optimizing Performance中，有对SDU的介绍：Under typical database configuration, Oracle Net encapsulates data into buffers the size of the session data unit (SDU) before sending the data across the network.更详细的介绍可以参阅联机文档。

上面文档已经说得很清楚，SDU，又称为session data unit，数据先被塞入SDU，再通过网络发送给用户。

SDU的大小设置有如下3种方式：

1）在sqlnet.ora中添加DEFAULT_SDU_SIZE。命令如下：




-bash-3.2$ cat sqlnet.ora 
DEFAULT_SDU_SIZE=8192




其实DEFAULT_SDU_SIZE默认值就是8192，这个例子只是说明如何设置这个参数。

2）在服务器端修改listener.ora中的配置。命令如下：




SID_LIST_listener_name=
  (SID_LIST= 
    (SID_DESC=
(SDU=8192)
     (SID_NAME=sales)))




根据这个配置文件，这个只适用于静态监听。

3）在tnsnames.ora中设置TNS。命令如下：




sales.us.example.com=
(DESCRIPTION= 
    (SDU=11280) 
      (ADDRESS=(PROTOCOL=tcp)(HOST=sales-server)(PORT=1521))
    (CONNECT_DATA=
     (SERVICE_NAME=sales.us.example.com))
)




如果SDU内存满了，但还没达到预抓取行数，服务器进程也会马上将SDU中的数据发送给客户端。Oracle用一个不同的等待事件表示出现了这种情况：SDU内存不足以保存预抓取的行数，这个等待事件是SQL*Net more data to client，如图3-80所示。

[image: ]


图3-80　SDU内存不足以保存预抓取的行数

图3-80的情况是，SDU设置得比较小，只能容纳60行的表数据，而预抓取行数为100。

逻辑读开始，服务器进程先等待一次SQL*Net message to client，并发送信息给客户端，让客户端准备接收数据。注意预抓取行数仍为100，但SDU只能容纳60行。

当60行数据复制到PGA中的SDU后，它已被塞满，这时逻辑读并不会结束，也就是说服务器进程加在Block上的Buffer Pin Lock并不会释放，而是先开始向客户端发送数据。发送数据前服务器进程会先登记等待事件，不过这次是SQL*Net more data to client。大部分时候，在数据发送时服务器进程会转入睡眠状态。数据发送完毕，SQL*Net more data to client事件结束，这时PGA中的SDU腾空，开始读下一批数据。

下一批数据复制到PGA前，不必再有任何SQL*Net类等待事件，因为在等待SQL*Net more data to client事件时，服务器进程就已经通知了客户端：数据还没传完，接下来还要时刻准备着接收数据。

然后服务器进程继续读块中接下来的40行，加上刚才已经读的60行，一次预抓取行数限制已经达到，一次逻辑读结束。当然，这次SDU并没被塞满，但已经达到预读取行数限制，一次逻辑读已结束，所以数据要发送给客户端。这次发送数据的等待事件是SQL*Net message fromclient，如图3-81所示。
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图3-81　达到预读取行数时发送数据

在图3-81中，展示的是预抓取大小是100，已经读了60行，这次读剩下的40行的过程。当然，前60行已经从PGA发送给客户端，所以这次读的40行会直接使用刚才的PGA内存，只需覆盖原来的数据即可。40行读入PGA的SDU，一次逻辑读结束。整个数据块可能还没读完，再发起一次逻辑读，继续读下面的行。

这就是预抓取和SDU的关系。

前文提过，也有很多资料将预抓取特性称为“批量读”，因此所谓“预抓取行数限制”，其实也可称为“批大小”。批大小所占用的PGA内存，其实就是SDU了。批大小的最大行数，在Sqlplus中可以设置为5000，很多人担心设置太高会占用太多PGA内存。其实不会的，一旦批大小超过SDU大小，数据就要发送给客户端，行所占的PGA就可以被覆盖了。

因此，批大小设置得大些并不会占用太多PGA。

如果一次逻辑读只读取一行，id列上有唯一索引，Where条件是id=XXX。这样每读一行就是一次逻辑读，这种情况是无法通过改变批大小（或称预抓取行数）减少逻辑读次数的。

但如果是全表扫描类的操作，一次读取很多行，通过调大批大小，可以显著减少逻辑读。

但是，如果批大小过大，超过了SDU，会造成Buffer Pin锁不释放时发送SDU数据到客户端。这会使Buffer Pin锁的持有时间变长，但这对数据库总体影响并不是太大，因为此处的Buffer Pin锁是共享的，不会阻塞其他进程的读操作，也不会阻塞对这个块的修改操作，“读不阻塞写”这个机制前文已经有很详细的描述。

加大批大小对于减少全表扫描类操作的逻辑读效果明显。同时可将SDU也设置得很大，如果网络带宽允许，也不会增加太多Buffer Pin的持有时间，而且逻辑读的减少所带来的好处，会让人感到这样做非常值得。

对于上面的结论，可用如下案例测试一下。

笔者的测试表并不大，它只有3列，共800行。




SQL> select count(*) from a6;
COUNT(*)
----------
       800
SQL> desc a6;
 Name                                      Null?    Type
 --------------------------------- -------- --------------
 ID1                                                NUMBER(38)
 ID2                                                NUMBER(38)
 CC                                                 VARCHAR2(30)




它的行分布在3个数据块中。




SQL> select 
dbms_rowid.ROWID_RELATIVE_FNO(rowid) file_id,
dbms_rowid.rowid_block_number(rowid) block_id,
count(*) 
from a6 group by
dbms_rowid.ROWID_RELATIVE_FNO(rowid),
dbms_rowid.rowid_block_number(rowid);
   FILE_ID   BLOCK_ID   COUNT(*)
---------- ---------- ----------
         4       1219        362
         4       1220        372
         4       1221         66




将预抓取的批大小设为400，全表扫描一下测试表a6，看一下逻辑读，如下所示：




SQL> set arraysize 400
SQL>
SQL> set autot trace
SQL> select * from a6;
800 rows selected.
Execution Plan
----------------------------------------------------------
Plan hash value: 1849179582
（执行计划为TABLE ACCESS FULL，此处省略）
Statistics
----------------------------------------------------------
0  recursive calls
0  db block gets
7  consistent gets
0  physical reads
0  redo size
16668  bytes sent via SQL*Net to client
531  bytes received via SQL*Net from client
3  SQL*Net roundtrips to/from client
0  sorts (memory)
0  sorts (disk)
800  rows processed




共7次逻辑读。下面详细分析一下这7次逻辑读都是怎么来的。

7次逻辑读中，段头块至少要占两次逻辑读。第一个数据块4号文件1219块的第一行，也就是整个表的第一行，会单独占一个逻辑读，它自成一批，为什么这样，原因不太清楚。从第二行开始，行的读取开始“成批”的进行，如图3-82所示。
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图3-82　7次逻辑读

第二批400行跨越1219号块和1220号块，它对应两次逻辑读。第一次逻辑读1219号块的2～362行，第二次逻辑读是1220号块的1～39行，一共400行，第二批读结束。

第三批第一个逻辑读仍是1220号块，从40～372行，共333行，第二个逻辑读是1221块1～66行。至此，表全部行读取完毕。

加起来一共对应5次逻辑读，加上段头块的两次逻辑读，共7次逻辑读。这就是7次逻辑读的来历。

注意段头块逻辑读的次数并不是固定的两次，它会随着表的大小而变化，最少就是两次。

通过上面的计算可以预测，如果将批大小定为733行（361+372），那么，第一个批将包括1219块和1220号块的所有行，这样，1220号块只会有一次逻辑读，全表扫描的逻辑读将减少一次。




SQL> set arraysize 733
SQL> select * from a6;
800 rows selected.
Execution Plan
----------------------------------------------------------
Plan hash value: 1849179582
（执行计划省略）
Statistics
----------------------------------------------------------
0  recursive calls
0  db block gets
6  consistent gets
0  physical reads
0  redo size
16668  bytes sent via SQL*Net to client
531  bytes received via SQL*Net from client
3  SQL*Net roundtrips to/from client
0  sorts (memory)
0  sorts (disk)
800  rows processed




逻辑读减少了一次，变为了6次。如果将批大小设为732，逻辑读将又增至7次。

当然，这样仔细地测算全表扫描的逻辑读，目的是说明批大小对逻辑读的影响。Sqlplus中默认的批大小是15，如果按这个默认值将全表扫描一次，逻辑读将会很多。如下所示：




SQL> select * from a6;
800 rows selected.
（执行计划省略）
Execution Plan
----------------------------------------------------------
Plan hash value: 1849179582
Statistics
----------------------------------------------------------
0  recursive calls
0  db block gets
59  consistent gets
0  physical reads
0  redo size
26340  bytes sent via SQL*Net to client
1103  bytes received via SQL*Net from client
55  SQL*Net roundtrips to/from client
0  sorts (memory)
0  sorts (disk)
800  rows processed




上面共计有59次逻辑读。比刚才的六七次多了很多。所以说，批大小对减少全扫描类操作的逻辑读效果明显。

下面，再试一下SDU对网络传输次数的影响。

步骤1：修改sqlnet.ora，添加SDU的设置，将SDU大小设为最大值8KB。下面是笔者的设置：




-bash-3.2$ cat sqlnet.ora 
DEFAULT_SDU_SIZE=8192




其实SDU默认值就是8KB，这一步略过也行。这里只是明确一下，SDU目前大小8KB。另外，我们要知道，SDU内存是来自PGA，也就是它会在PGA中占8KB。

步骤2：连接Session，并查看Session ID。




-bash-3.2$ sqlplus lhb/abc
SQL*Plus: Release 11.2.0.1.0 Production on Thu Feb 21 10:56:17 2013
Copyright (c) 1982, 2009, Oracle.  All rights reserved.
Connected to:
Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 - 64bit Production
With the Partitioning, Automatic Storage Management, OLAP, Data Mining
and Real Application Testing options
SQL> select c.sid,spid,pid,a.SERIAL# from (select sid from v$mystat where
rownum<=1) c,v$session a,v$process b where c.sid=a.sid and a.paddr=b.addr;
       SID SPID                            PID    SERIAL#
---------- ------------------------ ---------- ----------
        17 1216                             26         19




可以看到，是17号会话。

步骤3：在另一个会话中查看等待事件。命令如下：




SQL> select 
EVENT,
TOTAL_WAITS,
TIME_WAITED_MICRO/100 wtms,
TIME_WAITED_MICRO/TOTAL_WAITS/100 avms 
from V$SESSION_EVENT 
where sid in (17) 
and event in 
('SQL*Net message fromclient','SQL*Net more data to client');
EVENT                          TOTAL_WAITS       WTMS       AVMS
------------------------------ ----------- ---------- ----------
SQL*Net message to client               14        .36 .025714286




到目前为止，有14次SQL*Net message fromclient等待。前文已经讲过，SQL*Net message to client事件只包括向客户端发送通知的时间，真到发送查询结果数据时，等待事件是SQL*Net more data to client和SQL*Net message from client。因此这里就不再观察SQL*Net message to client了。

步骤4：在17号会话中查询测试表a6。




SQL> set arraysize 400
SQL>
SQL> select * from a6;
       ID1        ID2 CC
---------- ---------- ------------------------------
      1200       1200 AAAAAA
      1201       1201 AAAAAA
……
       174        174 AAAAAA
800 rows selected.




这里要先用set arraysize，将批量读的批大小设定为400。这会有7次逻辑读，在前面已经分析过了。

步骤5：再次查看17号会话的等待事件。




SQL> select 
EVENT,
TOTAL_WAITS,
TIME_WAITED_MICRO/100 wtms,
TIME_WAITED_MICRO/TOTAL_WAITS/100 avms 
from V$SESSION_EVENT 
where sid in (17) 
and event in 
('SQL*Net message fromclient','SQL*Net more data to client');
EVENT                          TOTAL_WAITS       WTMS       AVMS
------------------------------ ----------- ---------- ----------
SQL*Net message fromclient     17                 .51        .03
SQL*Net more data to client     1                 1.1        1.1




其中，SQL*Net message fromclient增加3次，SQL*Net more data to client增加1次。这两个数的来历如图3-83所示。
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图3-83　等待事件增加

测试表每一行大概20至30字节左右，SDU大小8192字节，只能容纳399行。第二批400行，读取到399行时，SDU满了，服务器进程将数据发送给客户端，这对应一次SQL*Net more data to client事件。接下来继续读第二批剩余的一行，虽然装不满SDU，但已经到了第二批末尾，这一行单独被发送到客户端。这次发送，不是因为装满SDU而触发的发送，因此等待事件还是普通的SQL*Net message fromclient。最后第三批共399行，没有超过SDU大小，第三批读完，数据发送给客户端，等待事件是SQL*Net message fromclient。

这就是多了3次SQL*Net message fromclient、一次SQL*Net more data to client的原因。

在上面的测试中，由于SDU只能容纳1219号块到1220号块中的399行，因此400行的批大小被分到两次网络I/O中传送，也因此有了一次SQL*Net more data to client事件。可见，只要将SDU略微调大，SDU就能容纳下400多行，就不会有SQL*Net more data to client事件了。下面继续测试。

步骤1：修改sqlnet.ora中的SDU大小。

新的大小为设置如下：




-bash-3.2$ cat sqlnet.ora 
DEFAULT_SDU_SIZE=8250




原为是8KB，现在是8250字节，多了52字节。

步骤2：17号会话退出再重新连接一次，这样sqlnet.ora中的配置才能生效。命令如下：




SQL> exit
Disconnected from Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 - 64bit Production
With the Partitioning, Automatic Storage Management, OLAP, Data Mining
and Real Application Testing options
-bash-3.2$ sqlplus lhb/abc
SQL*Plus: Release 11.2.0.1.0 Production on Thu Feb 11:31:27 2013
Copyright (c) 1982, 2009, Oracle.  All rights reserved.
Connected to:
Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 - 64bit Production
With the Partitioning, Automatic Storage Management, OLAP, Data Mining
and Real Application Testing options
SQL> select c.sid,spid,pid,a.SERIAL# from (select sid from v$mystat where
rownum<=1) c,v$session a,v$process b where c.sid=a.sid and a.paddr=b.addr;
       SID SPID                            PID    SERIAL#
---------- ------------------------ ---------- ----------
        17 1300                             26         17




重新连接后，SDU就生效了。此会话的SID还是17。

步骤3：还是在另一会话查看网络等待事件。




SQL> select 
  2     EVENT,
  3     TOTAL_WAITS,
  4     TIME_WAITED_MICRO/100 wtms,
  5     TIME_WAITED_MICRO/TOTAL_WAITS/100 avms 
6  from V$SESSION_EVENT 
  7     where sid in (17) 
  8     and event in 
9  ('SQL*Net message fromclient','SQL*Net more data to client');
EVENT                          TOTAL_WAITS       WTMS       AVMS
------------------------------ ----------- ---------- ----------
SQL*Net message fromclient              14        .48 .034285714




步骤4：再对测试表a6进行一次全表扫描。命令如下：




SQL> set arraysize 400
SQL>
SQL> select * from a6;
       ID1        ID2 CC
---------- ---------- ------------------------------
      1200       1200 AAAAAA
      1201       1201 AAAAAA
……
       174        174 AAAAAA
800 rows selected.




注意，使用set arraysize为Sqlplus设置的批大小在会话退出后就失效了，因此要重新设置。

步骤5：查看结果如下。




SQL> select 
  2     EVENT,
  3     TOTAL_WAITS,
  4     TIME_WAITED_MICRO/100 wtms,
  5     TIME_WAITED_MICRO/TOTAL_WAITS/100 avms 
6  from V$SESSION_EVENT 
  7     where sid in (17) 
  8     and event in 
9  ('SQL*Net message fromclient','SQL*Net more data to client');
EVENT                          TOTAL_WAITS       WTMS       AVMS
------------------------------ ----------- ---------- ----------
SQL*Net message fromclient               17        .58 .034117647




可以看到，SQL*Net message fromclient增加了3次，SQL*Net more data to client没有增加。因为SDU已经调大，可以容纳400行，不会再出现将一批分两次传输的情况，因此不再有SQL*Net more data to client事件。

以上测试的目的是演示SDU的作用。在实际工作中，只要网络带宽允许，最好采用大“批”、大SDU，这对于减少逻辑读、减少网络交互次数，进而减少CPU消耗是很有帮助的。而且，前文中已经详细描述，这并不会占用太多PGA内存，因为SDU最大也就是32K。


3.4.3　物理I/O

逻辑I/O在统计时只有块数的概念，没有次数。或者说，逻辑I/O，一次一个块，不必关心块数或次数。但物理I/O则不同，块数、次数是两个不同的重要概念，而且，在很多时候，次数比块数更加重要。

由于本章内容Buffer Cache是针对数据文件的，因此先把数据文件的物理I/O总结一下。块数信息很容易获得，在AWR报告Load Profile中，Physical reads、Physical writes就是物理I/O总块数了。次数信息比较难获得，AWR报告中并没有将次数信息列在报告的前部，要到Instance Activity Statistics部分中查找，也可以直接到v$sysstat等资料视图中查看累计值。

physical read IO requests是数据文件物理读次数，physical write IO requests是数据文件物理写次数。

如果需要统计数据库IOPS（每秒I/O次数）信息，需要查看physical read IO requests和physical write IO requests，不能以块数为准。I/O次数信息是衡量I/O能力的重要指标。


3.4.4　存储物理I/O能力评估

DBA经常会遇到I/O能力评估的问题：“我们的存储能力还够用吗”，或者“我们现在的存储还能撑多久”。I/O能力评估有好几个标准，对DBA来说主要有两个：IOPS和吞吐量。吞吐量比较容易判断，使用dd就可以测试出存储的吞吐量极限，因此主要讨论IOPS。像刚才提出的问题：“我的存储能力还够用吗”，针对数据库时通常指的就是存储IOPS的能力有多强。

在存储设备上线前，通常要使用orion工具或其他工具测试一下存储实际的IOPS。下面以orion为例说一下IOPS的测试。

存储设备是一套HP 3PAR F400存储，有4个控制器，每个控制器有6GB的数据缓存和4GB的控制缓存，磁盘为300G 15000转FC盘，共128块。RAID组是RAID10，测试的RAID组raid10vv跨128块盘。

存储连接的主机OS是Linux，测试命令如下：




./orion10 -run advanced -testname raid10vv -num_disks 128 -size_small 8 -size_
large 1024 -type rand -write 20 -matrix row -num_large 2 -simulate raid0 –
duration30




这条命令的简单解释如下。

[image: ]
 -testname raid10vv：测试名为raid10vv。orion会从raid10vv.lun中读取要测试的LUN。LUN中会被随机写入很多数据，这会破坏LUN中原来的信息。因此orion只能对全空或无用的设备测试。
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 -num_disks 128：物理磁盘数为128块。
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 -size_small 8：小I/O大小为8KB。
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 -size_large 1024：大I/O大小为1024KB，也就是1MB。
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 -type rand：随机模式测试。
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 -write 20：写占的比例，百分之20。测试的结果是读占80%、写占20%。其实大部分的OLTP系统，写的比例都不会高于10%。
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 -matrix row：以OLTP方式测试。
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 -num_large 2：启动两个进程，以大I/O、连续I/O方式读写存储设备，模拟OLTP为主、OLAP为辅助的混合场景。
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 -simulate raid0：RAID0方式。此方式下会并发读写raid10vv.lun文件中列出的、主机所能认得的所有LUN。
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 –duration30：测试时间。

笔者每次测试存储时，都是使用的这样的命令，对于不同的测试，只需要修改个别选项，如testname测试名，num_disks磁盘数等，其他选项在大部分情况下不需要变化。

测试可能会耗时很长，测试结果会被写进几个文件中，其中，会有文件名为如下格式的文件：raid10vv_XXXXX_lat.csv，XXXXX是任意字符，通常是时间字符串。这个文件的开始是测试名raid10vv，结尾是lat，扩展名是.csv。它里面保存的是时间信息，以下是它里面的内容：




[root@red1 orion]# catraid10vv_20111116_1818_lat.csv
Large/Small,    1,      2,      3,      4,      5,      6,      7,      8,
9,      10,     11,     12,     13,     14,     15,     16,     17,     18,     
19,    20,      21,     22,     23,     24,     25,     26,     27,     28,
29,     30,     31,     32,     64,     96,     128,    160,    192,    224,
256,    288,   320,     352,    384,    416,    448,    480,    512,    544,
576,    608,    640
4.76,   4.3,    4.04,   3.94,   3.96,   3.95,   3.92,   3.93,   3.92,   3.92,
3.91,   3.93,   3.92,   3.93,   3.94,   3.96,   3.97,   3.97,   3.98,   3.99,   
4,      4,      4,      4.01,   4.01,   4.03,   4.07,   4.13,   4.13,   4.15,
4.16,   4.19,   4.63,   5.09,   5.7,    6.22,   6.99,   7.81,   8.47,   9.1,
9.76,   10.43, 11.02,   11.62,  12.3,   12.88,  13.48,  14.11,  14.59,  
15.26,  15.8




这里面的信息分两部分，前面的1～640，每个数字有逗号间隔，640后就没逗号了。640后的4.76到最后的15.8，是I/O响应时间，单位是毫秒。

只看这个文件没有意义，还要找一个文件，文件名格式：raid10vv_XXXXX_iops.csv。下面是它的内容：




[root@red1 orion]# catraid10vv_20111116_1818_iops.csv
Large/Small,    1,      2,      3,      4,      5,      6,      7,      8,      
9,      10,     11,     12,     13,     14,     15,     16,     17,     18,
19,     20,     21,     22,     23,     24,     25,     26,     27,     28,
29,     30,     31,     32,     64,     96,     128,    160,    192,    224,
256,    288,    320,    352,    384,    416,    448,    480,    512,    544,
576,    608,    640
210,    465,    742,    1014,   1263,   1517,   1784,   2033,   2297,   2548,   
2809,   3048,   3312,   3563,   3800,   4038,   4283,   4527,   4773,   5010,
5245,   5497,   5749,   5981,   6228,   6447,   6633,   6776,   7025,   7232,
7446,   7626,   13825,  18854,  22424,  25706,  27440,  28682,  30198,  31624,
32756,  33737, 34850,   35777,  36423,  37240,  37956,  38528,  39475,  39838,
40486




它的信息也分两部分，前面仍然是1～640，这部分和raid10vv_XXXXX_lat.csv对应。后面从210开始，到40486，是I/O次数。

两个文件的结合是这样看的，比如I/O次数465，它对应数字2，在raid10vv_XXXXX_lat.csv中，数字2对应的时间是4.3毫秒。也就是当I/O次数为465次时，I/O响应时间为4.3毫秒。

结合两个文件观察，可以看到这套存储IOPS还是相当不错的，当每秒I/O达到40486次时，I/O的响应时间也才15.8毫秒。

在数据库系统中，关于I/O的响应时间有一个约定俗成的标准，10～20毫秒的I/O响应时间，通常可以认为是合格的响应时间；低于10毫秒，可以认为是优秀；高于20毫秒，则认为是存储较慢。

假设这套存储是为了对性能要求比较高的OLTP应用做准备的，那么可以以10毫秒为准，来判断I/O能力上限。对比两个文件，响应时间为10.43毫秒时，I/O次数为33737。这个数字—每秒存储完成33737次I/O，就是我们存储能力的上限了。

有时，可以将响应时间复制到Excel中，生成图表，如图3-84所示。
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图3-84　在Excel中生成的图表

这样可以更清楚地找到存储的“拐点”，这套存储IOPS响应时间的拐点在X轴为31～33。在这个点之后，I/O响应时间大幅度升高，这个点对应的I/O次数为7626。针对这套存储，拐点后的响应时间也很快，最慢也才15.8毫秒。因此对这套测试存储，“拐点”并不是很重要。

还以刚才得到的每秒33737次I/O为准（这是这套存储能力的上限），这个数字要保留下来，将来随着数据库上应用的增加，我们一定会遇到一个问题：“我的存储能力还够用吗？”

这时，只要将数据库中I/O次数数据和存储能力的上限进行比较，就可以回答这个问题了。

找一份数据库繁忙时的AWR报告，在Instance Activity Stats部分中找到physical read IO requests、physical write IO requests，将它们每秒的值相加，结果就是针对数据文件每秒的I/O次数，也就是数据文件的IOPS了。当然，还要加上针对Redo File和归档的IOPS，这才是数据库全部的IOPS。Redo File和归档部分，将放在Redo相关章节再讨论。

通过这样的计算，就可以衡量出数据库的存储能力是否达到上限。

此外，还需关注数据库IOPS的变化，分析增长趋势，预测根据数据库压力增长情况，什么时候将要达到存储能力的上限。这就是我们前面提出的问题：“我们现在的存储还能撑多久”。还有，如果要新购存储的话，需要什么档次的、能达到多少IOPS的存储，这也是DBA需要根据业务情况进行估算的。

笔者接手维护的大多数据库并没有留存orion等I/O测试工具的IOPS测试结果，对于这种情况，衡量存储能力的上限只能根据硬盘数、RAID类型估算存储能力了。通常一块15000转的硬盘，每秒能够完成的I/O次数，平均是150次左右。如果存储有50块硬盘，可以大概认定，这套存储的IOPS在7500次左右。当然，这没将缓存考虑在内，但这是“估计”，在没有测试软件来更加准确地测试数据时，也只能这样“估算”了。可以将RAID信息考虑在内，比如8块盘的RAID10，写的IOPS只能按4块盘计算，4×150，写IOPS也就是600次左右。读的IOPS则可以按8块盘计算，8×150，读IOPS则可以达到1200次左右。对于读写混合的OLTP系统，比如按10%的写、90%的读来计算，结果如下：

600×0.1+1200×0.9=1140

也就是说，总的IOPS大概是1140次/秒左右。在没有orion等工具测试结果时，只能用这样的方式计算存储能力的上限。


第4章　共享池揭密

“共享池就像厨房的水池，什么东西都能往里面塞。”这是著名DBA Tom对共享池的比喻，很恰当。相比于Buffer Cache，共享池中的内容可谓是杂乱无章。Oracle基本上将不能放进Buffer Cache中的数据都扔进了共享池，这使得共享池的分配、释放极为频繁。它不像Buffer Cache，将内存划分成了N个Buffer，一个Buffer对应一个数据块，并且Buffer大小是固定的（比如，设定为8KB、16KB或32KB等）。共享池中最基本的内存分配单元称为Chunk，它相当于Buffer Cache中的Buffer或块的概念。Chunk的大小极不统一，最小的Chunk可以只有十来个字节，最大的Chunk有几十兆甚至几百兆。基本内存单元大小的不统一，再加上分配、释放操作的频繁，使共享池中极易产生内存碎片，从而导致共享池效率下降，甚至内存不足。4031错误（共享池内存不足时Oracle报出的错误）就是DBA的“噩梦”。

总的来说，共享池是Oracle中最复杂的内存池，也是最易出问题的内存池。

Oracle的各个内存池中，对性能影响最大的是Buffer Cache，因为它和磁盘I/O相关。磁盘是计算机系统中最慢的设备。我们都知道有个“木桶原理”：木桶中能装多少水，由木桶中最短的板决定。磁盘I/O就是“木桶中最短的板”。因此只要能提高I/O性能，就可以大幅度提高整个数据库的性能。

但随着SSD技术的普及，I/O性能大幅提升，共享池的问题正逐渐成为焦点。未来，共享池将代替Buffer Cache，成为性能调优最重要的“兵家必争”之地。

对于Buffer Cache的研究，最主要的是研究几个链表的关系、作用。共享池则不同，要从Chunk入手，通过了解共享池的内存结构来对其进行深入的研究。


4.1　共享池内存结构

4.1.1　堆、区、Chunk与子堆

共享池内存，最上面一层是Heap（堆）。在一个堆中，内存被划分为多个大小相关的区（Extent）。在区中又包含着大小不相等的若干Chunk。Chunk是共享池中最基本的内存分配单元，其大小是不统一的。

一个Chunk也可以成为一个子堆，这个子堆中内存也被划分为若干大小相等的区，区又包含大小不等的若干Chunk，这个Chunk又可以作为一个子子堆……

这就是共享池的内存组织形式，有点像什么呢？我觉得有点像太阳系。太阳、行星、原子。而每个原子又类似一个太阳系，原子核就是太阳，核外的电子就是行星，构成电子的粒子就是原子。这种结构在数学中被称为分形。

希望通过这个比喻，能让大家对共享池内存结构的层次有个更形象的了解。

太阳系有3个层次：太阳、行星、原子。与之对应，共享池也有3个层次：堆、区、Chunk。

原子可以再作为一个太阳系，这就像Chunk可以作为子堆一样。

共享池的内存结构如图4-1所示。
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图4-1　共享池内存结构图

在图4-1中，最左边的是共享池的Top Heap（顶层堆）。右边是子堆，子堆之下，还可以有子子堆，等等。但通常只到子堆这一层，很少有子子堆出现。

进程需要在共享池中分配内存时，有以下两种方式。

1）从Top Heap中分配。

2）从某个子堆中分配。

虽然有父堆、子堆，但内存的分配并不一定都是从子堆中分配的，可以从子堆、也可以从父堆分配。第1种方式就是从父堆中直接分配的；第2种方式则是从子堆中分配内存。

采用第2种方式（从子堆中）分配内存时，如果子堆所有区中内存都已经分配完，会触发从父堆某区中分配一个新的Chunk，这其实就是上述的第1种情况。也就是说，第2种方式有可能触发第1种方式。

如果第2种方式触发了第1种方式，那么从父堆某区中分配的新Chunk将作为子堆中的新区。然后会再从子堆的新区中分配内存作为一个Chunk，给需要的进程使用。

当从Top Heap某个区中分配内存时，如果所有区的内存都已经用完，而且没有可以释放出的内存，将会报出ORA-4031错误，也就是“共享池内不足”。

下面，就从共享池的DUMP结构开始，了解一下共享池的内存结构。




SQL> ALTER SESSION SET EVENTS 'immediate trace name heapdump level 2';
Session altered.




在DUMP结果中，我们可以发现以下信息：




HEAP DUMP heap name="sga heap(1,0)"  desc=38004f7d0
…
parent=0 owner=0 nex=0 xsz=0x400000 heap=0
…
EXTENT 0 addr=38b800000
Chunk        38b800058 sz=       48  R-freeable  "reserved stoppe"
…
Chunk        38bbff000 sz=     4096  freeable    "SQLA^31ebe58e  "  ds=38bc6a0f8
EXTENT 1 addr=38bc00000
Chunk        38bc00058 sz=       48  R-freeable  "reserved stoppe"




xsz=0x400000，这是该共享池顶层堆区的大小，4MB。将EXTENT 0、EXTENT 1的地址相减，也可以得知一个区正好是4MB。

另外，我们可以从DUMP文件中，找到很多类似下面格式的信息：




Chunk          38b861948 sz=     4096    recreate  "SQLA^ac0ea9ca  "  latch=0
ds             38b864528 sz=    16384 ct=        4
               38b858f98 sz=     4096
               38b859f98 sz=     4096
               38b85af98 sz=     4096




这种格式的信息说明这是一个子堆。DS，是堆描述符，“ds 38b864528”，是这个堆描述符所在的地址。后面的“sz=16384”，并不是堆描述符的大小，而是子堆的总大小。堆描述符中会存储子堆第一个Chunk地址或者链表之类的信息，大概几百字节大小。最后面的“ct=4”说明这个子堆在父堆中有4个Chunk。这4个Chunk是子堆中的4个Extent。

将上面的这段DUMP信息用图形表示出来，如图4-2所示。
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图4-2　堆、子堆和Chunk

DS相当于一个子堆的说明，它会不占用子堆中的空间，它指向子堆的第一个Chunk。子堆共有4个区，每个区的大小都是一样的。每个区都是父堆的一个Chunk。

将图4-2所示的结构放入共享池，看一下更加真实的内存结构，如图4-3所示。
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图4-3　真实的内存结构

子堆完全是一个虚拟的概念，所以在图的右边用虚线表示子堆。子堆中的4个Extent，每一个都是来自父堆的Chunk，图中也用虚线表示了它们之间的关联。

图的左边部分表示子堆中4个Extent所对应的Chunk，它们分布在父堆中的不同位置，而且并不相连，同时其位置顺序也和子堆中Extent的顺序不同。这4个Chunk互相指向，构成一个双向链表。比如，分配给子堆的第一个Chunk（也就是子堆的第一个Extent）地址是0x38b861948，它和DS（堆描述符）互相指向。


4.1.2　Chunk类型（x$ksmsp视图）

Oracle中有一个X$视图：x$ksmsp，专门记录共享池堆所有Chunk的情况，它有多少行就代表共享池中有多少Chunk，KSMCHSIZ列是每个Chunk的大小。先来观察以下共享池：




SQL> select count(*),
  2     round(sum(KSMCHSIZ)/1024/1024,0) TOTAL_SIZE_MB,
  3     round(avg(KSMCHSIZ),0) AVG_SIZE 
4  from x$ksmsp ;
COUNT(*) TOTAL_SIZE_MB   AVG_SIZE
---------- ------------- ----------
     43169          192       4664




这是我刚启动的一个测试库，目前有43169个Chunk，每个Chunk平均大小为4664字节。对所有Chunk大小求和，得到的总大小是192MB。这里使用的是手动内存控制，shared_pool_size参数设置的共享池大小为200MB。




SQL> show parameter shared_pool_size
NAME                                 TYPE        VALUE
-------------------------- ----------- ---------------
shared_pool_size big integer 200M




这个大小与由x$ksmsp视图计算得到的结果基本吻合。

此视图有一个KSMCHCLS列，专门用于记录Chunk类型。如下所示：




select KSMCHCLS,
count(*),
round(sum(KSMCHSIZ)/1024/1024,0) TOTAL_SIZE_MB,
round(avg(KSMCHSIZ),0) AVG_SIZE 
from x$ksmsp 
group by KSMCHCLS 
order by KSMCHCLS;
KSMCHCLS   COUNT(*) TOTAL_SIZE_MB   AVG_SIZE
-------- ---------- ------------- ----------
R-free           48            11     243904
R-freea          96             0         48
R-perm            4            14    3609172
R-recr            1             4    3977192
free            525             0        165
freeabl       18401            51       2910
perm             66            73    1161544
recr          24071            39       1699




根据KSMCHCLS列Group By，得到8行内容，也就是说共享池中共有8种Chunk。其实是4种：free、freeabl、perm和recr。另外4种以“R-”开头的，分别是保留池的free、freeabl、perm和recr。这4种Chunk的大概意义如下。

1）free：空闲的Chunk。这种Chunk可以被直接覆盖。进程从共享池分配内存时，第一步就是寻找free的Chunk直接覆盖。所有free的Chunk都会被放进FreeList链表中。关于Freelist下文会有详细介绍。

2）perm：永久型Chunk。和Free对应，这种Chunk不会被释放，所占内存在数据库运行期间将一直持有，不会被覆盖。Oracle中众多的内部内存结构，还有很多X$视图，占用的都是此块内存。

3）recr：即Recreatable，可重建Chunk。从字面意义上理解，它是“可以重建的Chunk”。

4）freeabl：也就是Freeable。从字面意义上，可以翻译为“可空闲、可释放、可覆盖”等意义。

recr和freeabl型的Chunk，是Oracle运行中非常重要的Chunk，理解它们比较困难，因为它们的名字有很强的误导性，如果像free、perm这两种类型一样“望文生义”地去理解，必然会误入歧途。下面先从recr和freeabl型的Chunk开始，进一步了解共享池内存结构。


4.1.3　freeabl、recr与LRU链表

freeabl和recr经常用于SQL。SQL的执行计划等信息就是可释放、可重建的。如果共享池内存紧张了，某些SQL会被“老化”，其实就是SQL所占用的内存会被释放、被覆盖。当老化的SQL再一次运行时，它的信息将在共享池中被重建。

recr型和共享池的LRU链表关系密切。前面在Buffer Cache中介绍了LRU链表，共享池当然也会有LRU链，但它的工作法则和Buffer Cache中的LRU有很大不同。

Buffer Cache中所有的块都在LRU链中，而共享池则不是。在共享池中，并不是所有的Chunk都在LRU中，只有类型为recr的Chunk，才会被链接在LRU链中。freeabl型的Chunk并不在LRU链表中，也不在Free List链表中，Free List链表中只有类型是free的Chunk。Oracle如何查询、定位、释放freeable型Chunk，本节后面内容会有详细描述。

recr和freeabl其实是一样的，它们都可以老化（而perm型的则不会老化）。老化，在此处代表某个Chunk被释放，或被直接覆盖。Chunk的释放要再强调一下，比如一个Chunk本来在LRU链表中，因为它不常用，当它被移到Free List表中后，就称它被“释放”了。注意释放后Chunk中的内容还在，所谓“释放”只是该Chunk被移到Free List中了。

至于recr和freeabl的老化算法，当然是LRU算法了。recr型的Chunk都在LRU链中，而freeabl型的Chunk则是为了加快LRU链搜索速度而得到的产物。

recr和freeabl多是子堆对应的Chunk。一条SQL语句需要有多个子堆，比如子堆A从父堆（假设父堆就是共享池堆）分配到了4个Chunk，在这条SQL语句还在解析、执行期间，子堆A的4个Chunk都不能被老化，只有当SQL解析、执行阶段完成后，这4个Chunk才可以老化。这4个Chunk是一体的，同进退、共生死。既然如此，不如在这4个Chunk中找一个代表，只将这个代表放入LRU。当这4个Chunk都不能被覆盖时，只要在LRU中修改这个代表的状态即可。这样的方式可以显著减少LRU链的长度，提高LRU链表的搜索速度。还用一组图来表示吧，这样更容易理解，如图4-4所示。
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图4-4　recr、freeabl型Chunk的意义和LRU链

图4-4给出的是原来的形式，假设中间的4个是属于某个子堆的Chunk。在代码优化后，新的结构如图4-5所示。
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图4-5　代码优化后的LRU链（二）

在图4-5中，子堆中的4个Chunk只有一个作为子堆代表进了LRU，LRU链的长度得以缩短。

子堆中被链接进LRU链的Chunk的类型是recr，后面3个没在LRU链中的Chunk的类型就是freeabl。

子堆从父堆中得到的第一个Chunk，也就是子堆的第一个Extent，其类型是recr，它被链接在LRU链中。子堆中其他Chunk和LRU链没有关系，如图4-5所示，它们会和recr Chunk一起，构成一条竖着的链表，如图4-6所示。
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图4-6　子堆构成竖着的链表

如果SQL语句已经解析、执行完毕，且共享池中内存紧张，子堆中第1个Chunk（也就是recr型的Chunk）被覆盖了，子堆中剩下的3个Chunk怎么办呢？它们不处在任何链表中。

碰到这种情况，Oracle的处理方式很简单，在recr型的Chunk被覆盖后，子堆中freeabl型的Chunk有可能跟着被覆盖。如果没有，它的类型将变为free，然后被加到Free List链表中，也就是说，它们被“释放”了。

这就是freeabl和recr的主要意义。从它们的名字上不太容易理解它们的实际意义。

几乎所有freeabl型的Chunk都是某个子堆的一部分，但recr不一定是。有些recr型的Chunk是子堆的第一个Extent，有些则和子堆没有关系。这取决于进程得到Chunk后的用途，关于此点，在SQL相关章节还会有更详细的描述。

除这4个类型的Chunk外，还有4个以R-开头的Chunk，R-free、R-perm、R-recr和R-freeabl，它们是保留区中的free、perm、recr和freeabl，它们和普通的free、perm、recr及freeabl机制一样。


4.1.4　Free List链表

同Buffer Cache一样，共享池中也有很多重要的链表。下面将从Free List开始详细介绍。

前文所述的几种类型的Chunk中，只有free型的会被链接在Free List链表中。

做一个基本的共享池DUMP，就能看到Free Lists链表。




SQL> ALTER SESSION SET EVENTS 'immediate trace name heapdump level 2';
Session altered.




结果如图4-7所示。
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图4-7　共享池中的Free List

Free List中有0至254共255个Bucket，每个Bucket保存一个链表，用于将Bucket对应大小的Chunk链接起来。整个Free List一共包含255个链表。

在图4-7中，Bucket 0对应小于等于32字节的Chunk，它的链表中目前有一个大小为32字节的Chunk。

Bucket 1对应大于32字节、小于等于40字节的Chunk，它的链表中有17大小全为40字节的Chunk。

Bucket 2对应大小为41～48字节的Chunk，Bucket 3对应大小为49～56字节的Chunk，依次类推。每个Bucket对应的Chunk大小以8字节递增，直到Bucket 179后，开始以16字节递增。比如，Bucket 179对应大小为1464字节的Chunk，Bucket 180则对应大小为1480字节的Chunk，两者差值变为了16。到Bucket 189之后，和下一个Bucket大小的差值又变为48字节。到后面还会再变一次，差值变得更大，在此就不再列出了，具体可以在DUMP文件中很方便地找到。

这些基本的Free Lists介绍已经有很多资料描述，不再详述。下面描述一下Free List中Bucket的构造。

Free Lists的每一个Bucket，在64位系统中占192个字节，也就是3个字。一个字保存大小，另两个字保存链表第一个Node和最后一个Node的地址，如图4-8所示。

在图4-8中，Bucket 1对应大小为40的Chunk，它的首地址和末地址指向一个链表，将所有大小在33～40字节的Chunk链接起来。
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图4-8　Bucket的结构

Free Lists表占的内存其实并不多，它只有固定的255个Bucket，每个Bucket有192字节（64位系统下），那么总共有255×192= 48960字节。而且Free Lists表大小通常不会改变，因此，它所占内存在SGA的“固定区域”中，也就是在Show Sga时的Fixed Size中。

从Free Lists中分配内存的步骤很简单。一般分两种情况，而这两种情况是以Bucket 对应的链表是否为空来区分的。

比如要分配一个4096字节的Chunk，Bucket 240对应4025～4096字节的Chunk。如果Bucket 240对应的链表不为空，且链表中正好有4096字节大小的Chunk，那么这个4096字节的Chunk就会从链表中摘掉，被新的内容覆盖。这是情况之一。

如果Bucket 240的链表为空，Oracle从240开始向下查找不为空的Bucket，这是情况之二，如图4-9所示。
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图4-9　查找不为空的Bucket

在图4-9中，Bucket 240对应的链表为空，没有4096字节的Chunk，Oracle继而查看Bucket 241、242……，可直到Bucket 253都为空。再往下看，Bucket 254的链表中有大小在65560字节以上的Chunk，那么，这就是目标Chunk了。Oracle将从这个Chunk中切出一块给请求内存的进程。

图4-10是在刚才的基础上，执行了一次硬解析后的情况。
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图4-10　从Free List分配内存

从图4-10可以看到，Bucket 254链表中的Chunk比过去小了164552字节，也就是它被切走了164552字节。被切走的空间，将会分成多个Chunk，分配给硬解析的相关对象使用。这些Chunk将会被链到LRU链表中。

Bucket 254的链表中存放着大小在65560之上的Chunk，假设原来在Bucket 254链表中的Chunk被切割后其大小不再大于65560，那么它将被挪到对应Bucket的链表中。

共享池内存的分配，就是这样不断重用、切割的过程。能找到对应大小的，就使用对应大小的Chunk，找不到就从更大的Chunk中切割出符合要求大小的Chunk使用。而这个更大的Chunk被切割后剩余的部分，将按照其大小重新链表到相应的Bucket的链表中。

切割大Chunk是经常会发生的操作，经过这样不断的切割，共享池中一定会充满碎片，当Free Lists链表中有相邻的两个Chunk时，会被合并吗？答案是，不会。原因很简单，Oracle不知道Free Lists所有链表中，哪些Chunk是相邻的。

一个Free Lists共有254条链表，每个链表中都可能有很多个Chunk。这些Chunk在链表中的位置是随机的，并未按地址排序，在这样的情况下，判断两个Chunk是否相邻的算法实现起来比较复杂。

可以使用如下的方法验证Oracle是否会进行合并。如下的语句可以显示Free Lists中所有相邻的Chunk。




select
a.rid,
b.rid,
a.ksmchptr,
b.ksmchptr,
a.KSMCHSIZ,
b.KSMCHSIZ, to_number(b.ksmchptr,'xxxxxxxxxxxxxxxx')-
to_number(a.ksmchptr,'xxxxxxxxxxxxxxxx') 
from (select 
rownum rid,
sa.*
from  (SELECT 
   KSMCHPAR,
   ksmchptr,
   ksmchcom, 
   ksmchcls ,
   ksmchsiz
FROM x$ksmsp 
where ksmchcls='free' 
order by ksmchptr
) sa
) a,
(select
rownum rid,
sa.*
from (SELECT 
   KSMCHPAR,
   ksmchptr,
   ksmchcom, 
   ksmchcls ,
   ksmchsiz
FROM x$ksmsp 
where ksmchcls='free' 
order by ksmchptr) 
sa
) b
where a.rid=b.rid-1 
and
( to_number(b.ksmchptr,'xxxxxxxxxxxxxxxx')
-to_number(a.ksmchptr,'xxxxxxxxxxxxxxxx')= a.KSMCHSIZ
or
to_number(b.ksmchptr,'xxxxxxxxxxxxxxxx')
-to_number(a.ksmchptr,'xxxxxxxxxxxxxxxx')=b.KSMCHSIZ
);




有兴趣的朋友可以亲自尝试一下，通过上面代码可以追踪相邻的Chunk，你可以看到，相邻的free型Chunk会在Free Lists中存在一段时间，最后它们一定是分别被重用，而不是被合并。

共享池顶层堆有两条Free Lists，除了普通的Free Lists外，保留池中还有一条Free Lits。下面来看看保留池和保留池中的Free List相关算法。


4.1.5　保留池

保留池的作用已经有很多资料提及，此处不详述，简单复习一下。

共享池的Free Lists链表寻找、分配Free Chunk的步骤，其实就是在找到合适大小的Chunk时就重用，找不到就切割更大的Chunk。随着数据库的不断运行，切割操作越来越多，共享池的碎片会越来越多。为了让一些分配大内存块的进程不至于找不到内存，Oracle将共享池分为两部分：普通共享池和保留池。

保留池的大小可以通过shared_pool_reserved_size参数设置，默认值为10%。也就是说从共享池中划分出10%作为保留区，这个数字一般不需要改变。

保留池和普通共享池的实现原理是完全一样的，普通共享池的Chunk有4种类型：free、freeabl、perm、recr；保留池也是一样，它也有4种类型的Chunk：R-free、R-freeabl、R-perm、R-recr。但保留池只为较大的Chunk准备。保留池中只有大于等于4400字节的Chunk，如果进程要分配小于4400字节的Chunk，只能到普通共享池中寻找。4400这个数字，可以用隐藏参数_shared_pool_reserved_min_alloc修改，但通常不需要修改它。

分配内存时，Oracle会先从普通共享池的Free Lists中寻找空间，Free Lists无可用空间时，就从LRU链表中寻找内存；LRU链表中也无内存可用时，才会从保留池中分配内存。

假设进程要请求分配5000字节的内存，如果可以在普通池中找到可用内存，Oracle是不会从保留池中分配的。只有当在普通池中找不到5000字节的内存时，才会从保留池中分配。因此，不一定超过_shared_pool_reserved_min_alloc参数值的Chunk都是从保留池中得到的内存。

还有一个著名的问题：通过v$sql视图，看到我的某条SQL占用的共享池内存早已经超过4400字节，那这条SQL会占用保留池内存吗？

答案是，不会。因为是否从保留池分配内存，并不取决于一条SQL总的内存占用，而是以Chunk为单位的。一条SQL通常会占用多个Chunk，最大的Chunk通常为4096字节，达不到默认的4400字节的标准。因此，SQL语句通常不会使用共享池保留区内存。

修改_shared_pool_reserved_min_alloc参数，将它设置为小于4096字节的值，可以让SQL也到保留池中分配内存。

但这样做是危险的，Oracle之所以将_shared_pool_reserved_min_alloc默认值定为4400，就是避免SQL占用保留池内存，这样才能将保留池真正“保留”起来，留给需要大Chunk的操作。一旦SQL可以使用保留池，当普通池Free Lists链表、LRU中没有内存可用时，大量的SQL将涌入保留池中，保留池这10%的空间也保留不了太久。

因此调低_shared_pool_reserved_min_alloc、让SQL进入保留池，并不能避免出现ORA-4031错误，调查为什么SQL占用那么内存、是否共享池内存设置太小，或是否有其他原因造成共享池内存不足，这些才是关键。


4.1.6　SQL的内存结构：父游标、子游标

我们都知道，共享池的主要作用之一就是保存SQL语句的相关信息，如依赖链、执行计划。那么一条SQL语句到底会占用哪些Chunk呢？从本节开始就来分析一下这个问题。

先来看张图，如图4-11所示。
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图4-11　游标内存结构图

图4-11会在接下来几个章节中不断地完善，它是如下SQL语句的共享池内存结构图：




select * from t1 where id=99;




首先来思考一个问题，共享池那么大，如何在其中查找一条SQL呢？当然还是HASH算法。在Buffer Cache中，要计算HASH值，是根据文件号、块号等信息来计算的，在共享池中则是用一条SQL语句的每个文本字符来计算HASH值的。

HASH算法的细节就不说了，可以参见Buffer Cache和附录中的内容。

在HASH表的Bucket中，存放着一个链表，它会将所有父游标句柄链接在一起。

这里有一个疑问，为什么Oracle要有父游标、子游标？

考虑一父多子的情况。假设由于某种原因，导致同样的SQL语句不能共享执行计划，SQL语句P有多种执行计划，即P有多个子游标，并且P的子游标分别是C1、C2、C3、C4。在这种情况下，有父子游标和未区分父子游标，会有什么区别？

先来看有父子游标的情况，如图4-12所示。

父游标P1的句柄中保存父游标堆0地址，堆0中保存C1、C2、C3、C4四个子游标句柄。子游标句柄再往下是子游标堆0，这个稍后再说。再来看看没有父游标、只有子游标的情况，如图4-13所示。

游标C1、C2、C3、C4都排在HASH表后的链表中，和有父子游标的结构相比，HASH表后的链表更长了。这就导致在链表中搜索某个SQL或共享池对象时时间会更久。
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图4-12　父子游标的情况
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图4-13　只有子游标的情况

假设某个父游标有几十个子游标，如果没有父子游标这样的算法，几十个子游标都排在HASH链上，势必因HASH链过长，而影响搜索HASH链上其他共享池对象的速度。

有了父子游标后就不一样了，即使某一个父游标下的子游标再多，也只有它自己会受影响，不会导致HASH链过长，从而影响其他对象。

Oracle的算法规定，SQL语句必须至少是一父一子的情况，很多情况下都是一父多子。也就是说，每个游标，Oracle都会为它设量个父游标。如果有SQL文本相同，但无法共享执行计划的情况出现，那就会出现一父多子的场景。

除了SQL对象，共享池中其他类型的对象都没有父子游标的概念。


4.1.7　SQL的内存结构：父游标句柄

共享池中的句柄，有点像上一章Buffer Cache中介绍的BH（Buffer Header），可用于保存状态信息和锁。BH中记录了Buffer是否是脏的、它所在的链表位置等状态，以及Buffer Pin锁的信息。共享池句柄也有相同的作用，它记录了共享池对象的状态和锁等信息。

父游标句柄对应一个独立的Chunk，其类型是recr型，它的地址可以在x$kglob视图的KGLHDADR列中查到。语句如下：




select
KGLHDADR,
KGLNAOBJ 
from x$kglob 
where kglnaobj like 'select * from t1 where id=99' 
and KGLHDADR=KGLHDPAR;
结果如下：
KGLHDADR         KGLNAOBJ
---------------- -----------------------------------
000000038CBC7C98 select * from t1 where id=99




在上述结果中，000000038CBC7C98就是父游标句柄地址。根据这个地址，即可很容易地在共享池的DUMP文件中找到父游标的句柄。

下面做了一个共享池2050级的DUMP文件，这个级别的DUMP，会将共享池的每个字节内容都DUMP出来。




SQL> ALTER SESSION SET EVENTS 'immediate trace name heapdump level 2050';
Session altered.




下面是在DUMP文件中，查找包含38CBC7C98地址的Chunk。




Chunk        38cbc7c68 sz=      480    recreate  "KGLHD          "  latch=0
Dump of memory from 0x000000038CBC7C68 to 0x000000038CBC7E48
38CBC7C60                   000001E1 80B38F00          [........]
38CBC7C70 8CBC7BC8 00000003 00000000 00000000  [.{..............]
38CBC7C80 00000000 00000000 00000000 00000000  [................]
38CBC7C90 00000000 7F080050 8E471DF8 00000003  [....P.....G.....]
38CBC7CA0 8E471DF8 00000003 8CBC6C78 00000003  [..G.....xl......]
………省略部分内容………
38CBC7E10 00000000 00000000 8CBC7E28 00000003  [........(~......]
38CBC7E20 4CBFC6BF 0000000C 656C6573 2A207463  [...L....select *]
38CBC7E30 6F726620 3174206D 65687720 69206572  [ from t1 where i]
38CBC7E40 39393D64 00000000                    [d=99....]    




其中加下划线的地址：38CBC7C90，向后偏移8字节，即为38CBC7C98。

根据DUMP文件的结果可以看到，父游标句柄在一个地址为38cbc7c68的Chunk中，其类型是recreate，"KGLHD"是Chunk的描述部分，说明这是一个KGL的句柄，HD就是句柄的意思。这个Chunk大小为480字节，在Chunk尾部，还能看到SQL语句文本。

父游标句柄所在的Chunk的480字节中包含了很多内容，很多资料都通过引用Oracle DSI中的一幅图片，来描述句柄中的内容，如图4-14所示。
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图4-14　父游标句柄中的内容

图4-14中的Object Handles就是父游标句柄，它包括Name、Namespace等信息。其实根据这张图来了解句柄中的内容，并不是很好的方式。

事实上，句柄中的大部分信息，都在x$kglob这个视图中。这个视图中的大部分信息，也都来自于句柄。如果希望了解父游标句柄中都有什么信息，使用下面这条SQL查看x$kglob即可。




select
*
from x$kglob 
where kglnaobj like 'select * from t1 where id=99' 
and KGLHDADR=KGLHDPAR;




该语句的输出结果，就是SQL select * from t1 where id=99父游标句柄中的信息。

事实上，大部分的输出结果我们都看不懂，虽然Oracle已经尽量让输出结果“人性”化了，Oracle已将x$kglob视图中的很多指针转换为了指针所指向的实际内容，但x$kglob中的结果，还是难以理解。不过没关系，我们只需要关注x$kglob中重要的信息即可，没必要搞懂每一列。后面章节会逐步介绍x$kglob中的重要列，也就是句柄中的重要信息。当然，句柄中还是有些信息没有体现在x$kglob视图中，比如Library Cache Lock/Pin的一些信息，后文会有更详细的介绍。

前面有关SQL内存结构的图可以修改为图4-15。

对于父游标句柄，从图4-15中可以得到更详细的信息，它是一个recreatable型Chunk，大小为480字节，它不属于任何子堆。

由于它是recreatable型Chunk，因此有可能被链接到LRU链表中。注意，只是有可能，父游标句柄不会在一开始就被链接到LRU中的。原因在下文中介绍。
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图4-15　SQL内存结构图

在父游标句柄之下，就是父游标堆0。


4.1.8　SQL的Chunk：父游标堆0和DS

句柄中有一项信息十分重要，就是指向父游标堆0的地址。可以使用如下语句，从x$kglob中（也就是从句柄中）得到堆0的地址。




SQL> select 
  2     KGLHDADR,KGLNAOBJ,KGLOBHD0
3  from x$kglob 
  4     where kglnaobj like 'select * from t1 where id=99' 
  5     and KGLHDADR=KGLHDPAR;
KGLHDADR         KGLNAOBJ                         KGLOBHD0
---------------- ---------------------------- ----------------
000000038CBC7C98 select * from t1 where id=99 
000000038A26B598




上述语句中加下划线的数据，就是父游标堆0的“地址”了。


[image: ]
 这里的地址加了引号。因为这个其实不是父游标堆0的地址，而是父游标堆0描述符（DS）的地址。



根据前文所述，一个子堆中往往包含多个大小相同的Chunk，每一个Chunk作为子堆中的区（Extent）。那么父游标堆0的Chunk又是哪些呢？通过如下命令可以查看：




SQL> SELECT ksmchptr,ksmchcom, ksmchcls ,ksmchsiz FROM x$ksmsp WHERE
KSMCHPAR='000000038A26B598';
KSMCHPTR         KSMCHCOM         KSMCHCLS   KSMCHSIZ
---------------- ---------------- -------- ----------
000000038A26A580 PCUR^4cbfc6bf    recr           4096
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 KSMCHCOM列其实是PCURSOR，P是父的简写，CURSOR是游标。因为不重要的Bug，此处显示成乱码。



上述命令中加下划线的地址000000038A26A580，就是父游标堆0的真正Chunk了。在该示例中，父游标堆0 DS的Chunk和堆0的Chunk，两者地址相差4120字节。这两个Chunk，在共享池内存中是挨着存放的（在后面的DUMP结果中可以很简单地确认这点），这是因为我的测试数据库比较闲，进程先从共享池中分配了一块内存（或者说一个Chunk），用作DS，马上又分了一个Chunk，用作堆0内存，所以这两个Chunk地址正好是相邻的。当然，这是一个特例。

来看看下面这段堆0 DS和堆0内存的DUMP。




Chunk  38a26a580 sz=     4096    recreate  "PCUR^4cbfc6bf"  latch=0
ds   38a26b598 sz=     4096 ct=        1
Dump of memory from 0x000000038A26A580 to 0x000000038A26B580
38A26A580 00001001 80B38F00 8A26A370 00000003  [........p.&.....]
38A26A590 00000000 00000000 00000000 00000000  [................]
38A26A5A0 00000000 00000000 00000000 000A0FFF  [................]
38A26A5B0 
8A26B598 00000003 00000000 00000000  [..&.............]
…………省略部分内容…………
38A26AC80 00000000 00000000 8A26ACB0 00000003  [..........&.....]
38A26AC90 8A26A718 00000003 8A26A240 00000003  [..&.....@.&.....]
38A26ACA0 8A26ACA0 00000003 8A26ACA0 00000003  [..&.......&.....]
…………省略部分内容…………
38A26B570 0C86AE88 00000000 00000000 00000000  [................]
  Chunk        38a26b580 sz=      160    freeable  "KGLOB          "
Dump of memory from 0x000000038A26B580 to 0x000000038A26B620
38A26B580 000000A1 00B38F00 
8A26A580 00000003  [..........&.....]
38A26B590 0CC773F0 00000000 80001188 00000003  [.s..............]
…………省略部分内容…………
38A26B610 8A26A5F0 00000003 8A26B228 00000003  [..&.....(.&.....]




上段DUMP结果中第一个Chunk是父游标堆0的Chunk，作为子堆中第一个Chunk，它的类型是recreate。

下一个Chunk，是父游标堆0的DS，它的大小只有160字节。类型是freeable，这说明它不会被链接到LRU链表中。

可以从Dump of memory from中的地址范围中，很简单地判断出它们两个是紧挨着的。

加下划线的部分是两个Chunk相互指向的指针，而加方框的部分是马上就要介绍的内容。

DUMP的对应的示意图如图4-16所示。
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图4-16　DUMP示意图

堆的DS一般都不会太大，一二百字节而已。它主要包含堆的大小、第一个Chunk的地址、状态等信息。

关于堆0中的信息，DSI中也有一张流传甚广的图，拿出来大家参考，如图4-17所示。
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图4-17　堆0中的信息

图4-17中对于堆0的描述很全面，而且此图并不针对父游标堆0，而是总述所有对象堆0中有可能记录的信息。比如父游标不会有指向Heap 1的指针部分，但PL/SQL程序就有可能使用Heap 1内存。

不过，还是有一项信息在图中没有列出，对SQL而言，父游标堆0中最重要的信息是子游标句柄的地址。


4.1.9　SQL的Chunk：子游标句柄

先来分析游标句柄的内存，它的地址可通过如下语句查到：




select
KGLHDADR,
KGLNAOBJ 
from x$kglob 
where kglnaobj like 'select * from t1 where id=99' 
and KGLHDADR<>KGLHDPAR;




注意，和刚才查看父游标句柄地址语句的不同之处在于最后的条件，如下所示：




KGLHDADR<>KGLHDPAR




查询结果如下：




KGLHDADR         KGLNAOBJ
---------------- -----------------------------------
000000038A26A240 select * from t1 where id=99




还记得刚才父游标堆0中有部分内容加了方框吗？就是这个Chunk：000000038A26A240，也就是子游标句柄Chunk的地址。这个Chunk有多大呢，在DUMP文件中找一下。




  Chunk        38a26a210 sz=      352    recreate  "KGLHD          "  latch=0
Dump of memory from 0x000000038A26A210 to 0x000000038A26A370
38A26A210 00000161 80B38F00 8A26A170 00000003  [a.......p.&.....]
38A26A220 00000000 00000000 00000000 00000000  [................]
38A26A230 00000000 00000000 00000000 00080050  [............P...]
…………省略部分内容…………
38A26A340 8E503208 00000003 00000000 00000000  [.2P.............]
38A26A350 00000000 00000000 00000001 00000002  [................]
38A26A360 00000000 00000000 00000000 00000000  [................]




子游标句柄Chunk的大小为352字节。

它的类型和父游标句柄一样，仍是recreate，Chunk描述说明仍是KGLHD。它不属于某个子堆，是一个独立的Chunk。

继续完善SQL内存结构Chunk图，如图4-18所示。
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图4-18　完善游标内存结构图

从图4-18中可以看到，从子游标句柄再往下，就是子游标堆0和堆6了。


4.1.10　SQL的Chunk：子游标堆0与堆6

先找到子游标堆0和堆6。




select
KGLHDADR,
KGLNAOBJ,
       KGLOBHD0,
       KGLOBHD6
from x$kglob 
where kglnaobj like 'select * from t1 where id=99' 
and KGLHDADR<>KGLHDPAR;




这条SQL和查看父游标时的语句不同之处仍然是最后的条件。

查询结果如下：




KGLNAOBJ                        KGLOBHD0         KGLOBHD6
----------------------------- ---------------- ----------------
select * from t1 where id=99   000000038A26A188 000000038A26AD50




和父游标一样，这里显示出的仍是堆0、堆6的描述符（DS）。

后面不再一个个将DUMP结果粘出，读者可以根据上述步骤，到共享池中将一条SQL所占用的Chunk都找出来。相信通过这个过程，会加深读者对SQL和共享池的理解。

下面直接将结果写出，子游标堆0的DS和父游标堆0一样，也是大小160字节，也是一个freeable型的Chunk，Chunk描述说明也是KGLOB。

而子游标堆6的DS则比较特殊，我们看它的地址：38A26AD50。再看一下前文中父游标堆0 Chunk的地址和大小，38A26A580，大小4096。父游标堆0的范围从38A26A580到38A26B580。也就是说，子游标堆6的描述符，是包含在父游标堆0中的。

除了堆描述符，对于子游标堆0和堆6的Chunk，也可以分别查找它们的地址。下面是子游标堆0的Chunk：




SQL>SELECT ksmchptr,ksmchcom, ksmchcls ,ksmchsiz FROM x$ksmsp WHERE 
KSMCHPAR='000000038A26A188';
KSMCHPTR         KSMCHCOM         KSMCHCLS   KSMCHSIZ
---------------- ---------------- -------- ----------
000000038A269170 CCUR^4cbfc6bf    recr           4096




下面是子游标堆6的Chunk：




SQL>SELECT ksmchptr,ksmchcom, ksmchcls ,ksmchsiz FROM x$ksmsp WHERE 
KSMCHPAR='000000038A26AD50';
KSMCHPTR         KSMCHCOM         KSMCHCLS   KSMCHSIZ
---------------- ---------------- -------- ----------
000000038A268170 SQLA^4cbfc6bf    recr           4096
000000038A23EDA0 SQLA^4cbfc6bf    freeabl        4096
000000038A23DDA0 SQLA^4cbfc6bf    freeabl        4096




子游标堆6有3个Chunk，每个Chunk大小为4096字节。这说明子堆是由3个大小相同的Extent构成的，每个Extent是4096字节（子堆内每一个区，都是父堆中的一个Chunk）。但只有第一个Chunk类型是recr，它会被链接到LRU链表；其余两个Chunk，都是freeable型，不在LRU中，也不在Free Lists链表中。

好，将我们的SQL Chunk图进一步完善，如图4-19所示。

在图4-19中，子游标堆6是SQL语句中最大的子堆，包含了3个Chunk，即图中用虚线框括起来的那部分。它的第一个Chunk是recr型，其余两个Chunk是freeable型。并且，它的DS信息在父游标堆0中，不单独占用Chunk。

在DUMP文件中，在堆6 Chunk的DUMP结果中，甚至还可以找到类似下面这样的执行计划文本：




38A23EB30 0CC2AAE0 00000000 4C455305 530C3124  [.........SEL$1.S]
38A23EB40 46244C45 37424235 05314534 244C4553  [EL$F5BB74E1.SEL$]
38A23EB50 31540232 42484C03 00000029 00B38F00  [2.T1.LHB).......]




有兴趣的读者可以自己动手在DUMP结果中查找一下。

Chunk内存结构图终于完成了。
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图4-19　进一步完善的游标内存结构图


4.1.11　SQL所占共享池内存

根据前文中完成的SQL内存结构图，可以看出这条SQL select * from t1 where id=99共占用了9个Chunk。

合计一下大小，父游标为480+160+4096= 4736字节，子游标为352+160+4096×4= 16896字节。不过采用这种方式统计内存占用太麻烦了，这里计算的目的是使大家更加详细地了解一条SQL的内存耗用。

事实上，在v$sql和v$sqlarea的SHARABLE_MEM列里就有SQL内存大小的信息，查询起来非常方便，虽然v$sql、v$sqlarea中的结果和我们这样按Chunk计算出的会有些出入，但相差不大。不过要查看v$sql、v$sqlarea统计的内存耗用时，有一个问题要注意，就是这两个视图只统计了子游标的内存大小，而忽略了父游标的内存占用。

一个父游标最小会耗用4000多字节的内存，虽然也不是太多，但如果总游标数量比较多，所有父游标的内存加起来也不少。因此在v$sql、v$sqlarea中统计SQL语句总的内存耗用时，要特别注意这个情况。有些资料介绍v$sql和v$sqlarea分别在子游标、父游标层面反应SQL的信息，但至少在SQL内存占用层面上，不是这样的。很简单就可以验证这点。首先在v$sql中显示一下子游标共享池的内存大小。




SQL> select SHARABLE_MEM from V$SQL where sql_text like 'select * from t1 where id=99';
SHARABLE_MEM
------------
       18709




再来看下v$sqlarea中的父游标共享池的内存大小。




SQL> select SHARABLE_MEM from V$SQLAREA where sql_text like 'select * from t1 where id=99';
SHARABLE_MEM
------------
       18709




你可以发现，从v$sql和v$sqlarea中查看到的SQL内存占用一样。如果它们两个分别对应子、父游标，那么v$sqlarea的结果至少应该比v$sql中显示的内存多点，但从显示结果来看，v$sqlarea并没有比v$sql的多。这就说明v$sqlarea和v$sql一样，都不包含父游标内存。

其实不只对比v$sql和v$sqlarea中SQL内存占用量，还有很多地方都表明，v$sqlarea并不显示在父游标这个层面上的所有信息，它只是子游标层面上信息的汇总。查一下v$fixed_view_definition中v$sqlarea和v$sql的定义，可以更清楚地看到这一点。




SQL> select VIEW_DEFINITION from V$FIXED_VIEW_DEFINITION where VIEW_NAME like 'GV$SQL';
VIEW_DEFINITION
--------------------------------------------------------------------------------
select inst_id,kglnaobj,kglfnobj,kglobt03, kglobhs0+kglobhs1+kglobhs2+kglobhs3+k
…………省略不相关的行…………
)  from x$kglcursor_child




v$sql来自于x$kglcursor_child，可用同样的方法查一下v$sqlarea的定义（结果这里就不再给出了），v$sqlarea来自x$kglcursor_child_sqlid。

这两个x$视图名字中都有个child，这不很清楚地说明x$kglcursor_child、x$kglcursor_child_sqlid都是在记录子游标的信息吗？建立在它们之上的v$sql和v$sqlarea，当然也都只是反映子游标的信息，所以，父游标的内存耗用自然不在这两个视图统计之列了。

Oracle除了将SQL内存占用信息放在x$kglcursor_child和x$kglcursor_child_sqlid中外，在x$kglob中也有SQL内存耗用信息，而且在x$kglob中，还可以查到父游标的内存耗用。

如下语句统计子游标的内存大小。




SQL> select KGLOBHS0+KGLOBHS6+kglobt16 from x$kglob where kglnaobj like 'select*
from t1 where id=99' and KGLHDADR<>KGLHDPAR;
KGLOBHS0+KGLOBHS6+KGLOBT16
--------------------------
                     18709




18709这个值和我们在v$sql、v$sqlarea中查到的内存大小是一样的。再看一下父游标占用的内存大小。




SQL> select KGLOBHS0+KGLOBHS6+kglobt16 from x$kglob where kglnaobj like 'select*
from t1 where id=99' and KGLHDADR=KGLHDPAR;
KGLOBHS0+KGLOBHS6+KGLOBT16
--------------------------
                      4664




这样统计出来的父、子游标内存耗用，和我们用Chunk计算出的有些不同。有些差异是难免的，因为统计的出发点不同，不过差异不大。如果要查看子游标内存，使用v$sql和v$sqlarea即可，如果要查看父游标内存，查询x$kglob中以下3列的和：KGLOBHS0、KGLOBHS6、kglobt16。前文将SQL的每个Chunk找出来，是为了让大家对SQL占用的内存理解得更加深入，如果要查找SQL共享池内存耗用，当然不必把SQL的每个Chunk都找出来，使用本小节中的SQL就足够了。

如果有需求，要更准确地统计Cursor所占的内存，可以使用如下语句：




selectsum(KGLOBHS0+KGLOBHS6+kglobt16) from x$kglob where kglnaobj like 'select *
from t1 where id=99';




关于SQL内存结构和内存耗用，就说到这里。


4.1.12　LRU链表：我的共享池大了还是小了

共享池内存的大小是否合适，其实这个问题在大多数情况下不需要我们关心，内存池自动调节技术已经出现很久了，也使用得很广泛。但是，在一些繁忙的、重要的数据库中，不推荐使用SGA自动调节。那么在非自动调节模式下，如何判断共享池大小是否合适呢？

有一种简单的判断方法：从LRU链表判断。只要是内存池，总少不了LRU链表。LRU已经成了一种统称，它是指在覆盖内存块时，根据内存块热度，用热的来覆盖冷的、使用次数少的内存块，它没有固定的算法。

共享池中的LRU和Buffer Cache中的LRU算法有很大不同。共享池LRU链从总体上分两条：瞬时LRU、周期LRU。一个Chunk第一次被操作后，会被放入瞬时LRU；如果又一次被用到了，将被移至周期LRU。

这两条LRU链有点像Buffer Cache中的冷链、热链。瞬时LRU是冷链，周期LRU是热链。瞬时LRU中保存只被使用一次的Chunk，周期LRU中保存使用次数为2次及2次以上的Chunk。

下面，用一个例子来加深入对瞬时LRU、周期LRU的理解。

步骤1：硬解析一条测试SQL并退出Sqlplus。




SQL> select * from vage where id=1;
        ID NAME
---------- ----------------------------------------
         1 DDDDD
SQL> exit
Disconnected from Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 -
64bit Production
With the Partitioning, Automatic Storage Management and Data Mining options
-bash-3.2$




为什么要退出Sqlplus呢？因为在Oracle 11GR2下，对于刚执行过的SQL，Sqlplus并不会关闭其游标。要等到执行下一条SQL时，或者退出Sqlplus时，才会关闭游标。


[image: ]
 Oracle 10G的Sqlplus并不是这样，而是在执行完毕后自动关闭游标。



根据Oracle的算法，只有当游标关闭时，它的Chunk才会被链接到LRU，才能被别的进程覆盖。当游标还没有关闭时，它的大部分Chunk不会被放入LRU。这样可以保证没有关闭的游标，其内存不会被覆盖。所以，这里要先退出Sqlplus，让游标关闭。

步骤2：查找它的Chunk。

可以随便选择它的某个Chunk。这里以其子游标的堆0为例。




SQL> set linesize 1000
SQL> col KGLNAOBJ for a35
SQL> select KGLHDADR,KGLOBHD0,KGLOBHD6 from x$kglob where kglnaobj like 'select* 
from vage where id=1' and KGLHDADR<>KGLHDPAR;
KGLHDADR         KGLOBHD0         KGLOBHD6
---------------- ---------------- ----------------
0000000386EE9A70 0000000387DF7EE0 000000038755EAF0




子游标堆0的DS地址是0x0000000387DF7EE0。堆0的Chunk有如下几个：




SQL> SELECT ksmchptr,ksmchcom, ksmchcls ,ksmchsiz FROM x$ksmsp WHERE
KSMCHPAR='0000000387DF7EE0';
KSMCHPTR         KSMCHCOM         KSMCHCLS   KSMCHSIZ
---------------- ---------------- -------- ----------
000000038755D320 CCUR^6b5c2810    recr           4096




堆0只有一个Chunk，地址是0x000000038755D320。

步骤3：确定Chunk 0x 000000038755D320在LRU链的位置。

先做一个简单DUMP如下：




SQL> ALTER SESSION SET EVENTS 'immediate trace name heapdump level 2';
Session altered.
在DUMP结果中，可以找到如下信息：
…………（省略部分内容）……………
(号行)
89772  Chunk  38755d320 sz=4096 recreate "CCUR^6b5c2810  "
89773  Chunk  386767340 sz=4096 recreate "SQLA^aae096c8  "
89774  Chunk  386762ea0 sz=4096 recreate "CCUR^aae096c8  "
89775  Chunk  387e5fda0 sz=4096 recreate "SQLA^aae096c8  "
…………（省略部分内容）……………
89792  Chunk  38c372520 sz= 528 recreate "KGLHD          "
89793 SEPARATOR
89794  Chunk  38a446e78 sz=4096 recreate "SQLA^aae096c8  "
89795  Chunk  38a447e78 sz=4096 recreate "CCUR^aae096c8  "
…………（省略部分内容）……………




上述结果中，每行前端的89772等数字，是在VI中使用::set number显示出的行号。注意加下划线的行，89772行是目标Chunk，也就是测试SQL子游标堆0的Chunk。89793行处的SEPARATOR，是DUMP文件中瞬时LRU链与周期LRU链的分隔符。89793之前的是瞬时LRU链，89793之后的是周期LRU链。

可以看到，目前目标Chunk在瞬时LRU链中。

步骤4：再次执行目标SQL。




SQL> select * from vage where id=1;
        ID NAME
---------- ----------------------------------------
         1 DDDDD
SQL> exit
Disconnected from Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 -
64bit Production
With the Partitioning, Automatic Storage Management and Data Mining options
-bash-3.2$ 
-bash-3.2$ sqlplus lhb/a<-------再次进入Sqlplus
SQL*Plus: Release 11.2.0.1.0 Production on Sun Aug 18 15:52:14 2013
Copyright (c) 1982, 2009, Oracle.  All rights reserved.
Connected to:
Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 - 64bit Production
With the Partitioning, Automatic Storage Management and Data Mining options
SQL> select * from vage where id=1;<--------再次执行目标SQL
        ID NAME
---------- ----------------------------------------
         1 DDDDD
SQL> exit<--------退出Sqlplus。这步目的是关掉刚刚执行SQL的游标
Disconnected from Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 - 
64bit Production
With the Partitioning, Automatic Storage Management and Data Mining options
-bash-3.2$




SQL已经第二次执行了，它的所有Chunk都被访问了至少两次。下面查看一下它的Chunk在哪部分LRU链中。

步骤5：再次DUMP，并查看结果。




…………（省略部分内容）……………
89634    Chunk  38c372520 sz= 528 recreate "KGLHD         "
89635  SEPARATOR
89636    Chunk  38a446e78 sz=4096 recreate "SQLA^aae096c8 "
…………（省略部分内容）……………
95238    Chunk  3875745a0 sz=4096 recreate "SQLA^6b5c2810 "
95239    Chunk  38755d320 sz=4096 recreate "CCUR^6b5c2810 "
95240    Chunk  38c0f3a60 sz= 560 recreate "KQR PO        "
…………（省略部分内容）……………
95250    Chunk  38ab456f0 sz= 528 recreate "KGLHD         "
95251    Chunk  387b3dad0 sz=4096 recreate "PCUR^8292c60a "
95252  Unpinned space     = 42198816  rcr=5616 trn=9765




可以看到，SEPARATOR在89635行处。从89635行向后都是周期LRU链。目标Chunk，被移到了95239行处，这里是周期LRU链。

如上例子可以很简单地证明，Chunk在第一次操作时被链接在瞬时LRU中，第二次操作时被转移到了周期LRU中。

Oracle中还有一个视图，可以查询瞬时LRU、周期LRU中Chunk数量。




SQL> select KGHLUTRN ,KGHLURCR from X$KGHLU;
  KGHLUTRN   KGHLURCR
---------- ----------
     10583       6410




KGHLUTRN列是瞬时LRU链中Chunk的数量，KGHLURCR是周期LRU链中Chunk的数量。

关于瞬时LRU与周期LRU链Chunk的数量，还有一个常用的经验值如下：

如果瞬时LRU链Chunk数量超过周期LRU的3倍，说明大量只用一次的Chunk堆积在LRU中，代表共享池太大了。

3倍这个经验值最早是由国外著名DBA Stev提出，后来被收录在Oracle DSI中。

除了瞬时、周期链表比例外，Stev还提出一个经验值，用以判断共享池是否过小，下面介绍一下。

x$kghlu中的KGHLUFSH列代表进程Flush共享池的次数。Flush共享池的主要目的之一就是合并相邻的Chunk，这个操作只会在Oracle觉得共享池内存紧张时做。除此以外，还有一个列：KGHLUOPS，表示进程Pin Chunk或释放Chunk Pin的次数，可以认为KGHLUOPS列代表进程操作Chunk的次数。

Stev的另一个经验值是，如果Flush次数和操作Chunk的次数比小于1∶20，说明共享池太小了。对于这个比例，简单点说，就是平均每操作Chunk 20次，只有一次Flush Chunk操作，还是可以接受的。如果比率再低，比如10次Chunk访问操作就对应一次Flush Chunk，说明共享池有点小。

这两个经验值既然能被收录进DSI，肯定是有一定道理的。我们可以在工作中以这两个值为准，判断共享池大小是否合适。

如果按照Stev的经验值，检测出共享池内存过大，通常可以暂缓调整，因为过大的共享池一般不会造成问题。如果检测出共享池内存过小，那么还是早加处理为妙。共享池过小不但会使性能受影响，而且万一出现ORA-4031，可能会危及数据库安全，甚至造成数据库崩溃事件。


4.1.13　ORA-4031的吊诡：错误的报错信息

ORA-4031是Oracle中最令人厌恶的报错，出现4031的原因，不外乎以下3种情况。

1）共享池内存过小。

2）共享池中对象太多。

3）共享池碎片太多。

第一种情况容易判断，上一节中已经提供了一个经验值，再结合共享池的大小，可以很容易地判断出共享池是否过小。

第二种情况，关于共享池中对象数量及其内存，可以使用如下语句判断：




select kglhdnsd,kglobtyd,count(*), sum(kglobhs0+kglobhs1+kglobhs2+kglobhs3+
kglobhs4+kglobhs5+kglobhs6+kglobt16)/1024 from x$kglob group by kglhdnsd,kglobtyd;




以上语句可得出共享池中的对象数目，然后就可以根据这个数目，来判断对象是否太多。

第三种情况，碎片问题是比较难判断的。可以从x$ksmsp中查询类型是free的Chunk，并且设置只显示一定大小以下的Chunk数量。查询语句类似下面的：




SQL> SELECT ksmchsiz,count(*) FROM x$ksmsp where KSMCHCLS='free' and
ksmchsiz<=150 group by ksmchsiz order by ksmchsiz ;
  KSMCHSIZ   COUNT(*)
---------- ----------
        40          8
        48         11
        56          9
        64         38
        72          2
        80         14
        88         12
        96          8
       104         27
       112          6
       120          9
       128         10
       136         29
       144          6
14 rows selected.




上述语句中只显示了大小在150字节以下的Free Chunk，并且根据Chunk的大小进行了分组、排序。如果小Chunk过多，内存不足，那就是碎片引起的。

但是，一定要注意，使用x$ksmsp视图查询时，会持有Shared pool Latch很长时间，这可能会影响共享池的其他操作。笔者曾在一个稍微繁忙点的数据库中，使用上述语句查看小Chunk是否过多，结果导致数据库被Hang住，直到将查询会话Kill掉，数据库才恢复正常。因此，对于繁忙的数据库，希望从x$ksmsp中统计碎片，不具有可行性。

还有一种判断碎片的方式，就是根据ORA-4031报错的提示信息，判断是否有碎片。如下信息是一个数据库的ORA-4031报错：




Errors in file /opt/oracle/admin/alidw/bdump/alidw4_smon_23331.trc:
ORA-00604: error occurred at recursive SQL level 1
ORA-04031: unable to allocate 80 bytes of shared memory ("shared pool","select
file#, block#, ts# fr...","Typecheck","qcsqlpath: qcsAddSqlPath")




从报错信息中看出，smon进程想分配80字节的内存没有成功，因而报4031错误。80字节很小，如果连80字节内存都没有，说明共享池碎片化已经很严重了。

不过，这种判断方法也有问题，因为进程很可能是在子堆中分配内存的，子堆内存不够了，会请求从父堆分配一个Chunk作为自己的区，如图4-20所示。

在图4-20中，子堆中原来有两个区，假设每个区大小都是4096字节。每个区都是父堆的一个Chunk，在父堆中对应两个4096字节的Chunk。

进程想从子堆中分配80字节的小Chunk，但子堆中原有两个区空间都已经分配完了，那么这个分配操作将会触发子堆从父堆中分配一个4096字节的Chunk作为它的新区，因为子堆中要求区大小相同。这个过程如图4-21所示。

子堆得到这个新4096字节的Chunk，会将它做为自己的2号区，然后再从中分配一个80字节的小Chunk给进程使用。

如果子堆从父堆中请求分配一个4096字节的Chunk时，父堆中已经没有可用的内存了，注意这个时候不会报4096字节无法分配，而是会报80字节无法分配。
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图4-20　子堆请求从父堆中分配一个Chunk
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图4-21　子堆从父堆分配区的过程

因此，看到如上报错时，不要以为共享池真的连80字节内存都无法分配，可能是要分配4096字节的内存不成功，才报无法分配80字节内存的。

所以，以4031报错信息中“分配N字节内存”来判断是否有碎片也不太可行。关于此点，还可以做一个简单测试，来验证一下。

首先，将open_cursors参数设置为大一点的值。




SQL> alter system set open_cursors=10000;
System altered.




因为马上要打开很多Cursor，通过这种方式，让共享池内存迅速耗尽，这是最简单的测试4031错误的方法。

然后，使用这段匿名块，打开9000个Cursor。




declare
msql varchar2(500);
mcur number;
begin
for i in 1..9000 loop
mcur:=dbms_sql.open_cursor;
msql:='select id1 from a1 where id2='||to_char(i);
   dbms_sql.parse(mcur,msql,dbms_sql.native);
mstat:=dbms_sql.execute(mcur);
end loop;
end;
/




上段程序只打开Cursor，不关闭，这将会迅速耗尽共享池内存。

可以在这段程序边执行时，查看告警日志，如果看到有4031报错，马上按组合键Ctrl+C，终止程序的运行。




-bash-3.2$ tail -f alert_h2.log
Sun Apr 07 22:35:32 2013
Starting background process VKRM
Sun Apr 07 22:35:32 2013
VKRM started with pid=27, OS id=1603
Sun Apr 07 22:36:37 2013
Errors in file /export/home/oradb/diag/rdbms/h2/h2/trace/h2_ora_1609.trc
(incident=178079):
ORA-04031: unable to allocate 200 bytes of shared memory ("shared pool","select 
job, nvl2(last_date, ...","SQLA^337fc737","opixpop:kctdef")
Incident details in: /export/home/oradb/diag/rdbms/h2/h2/incident/incdir_178079/
h2_ora_1609_i178079.trc




报出ORA-4031错误信息了，可以将匿名块的运行使用组合键Ctrl+C停止。另外，马上找一个Session，执行一下Dump共享池的命令。




SQL> ALTER SESSION SET EVENTS 'immediate trace name heapdump level 2';
Session altered.




现在可以查看DUMP文件了。ORA-04031报错中，显示不能分配200字节的共享池内存，看一下刚刚生成的共享池DUMP文件，下面是笔者的DUMP结果：




Bucket 21 size=200
 Bucket 22 size=208
 Bucket 23 size=216
 Bucket 24 size=224
 Bucket 25 size=232
 Bucket 26 size=240
 Bucket 27 size=248
  Chunk        38c7b5a98 sz=      248    free      "               "
 Bucket 28 size=256
 Bucket 29 size=264
 Bucket 30 size=272
 Bucket 31 size=280
 Bucket 32 size=288
 Bucket 33 size=296
 Bucket 34 size=304
 Bucket 35 size=312
 Bucket 36 size=320
 Bucket 37 size=328
 Bucket 38 size=336
 Bucket 39 size=344
 Bucket 40 size=352
  Chunk        38b3c2b48 sz=      352    free      "               "
 Bucket 41 size=360
 Bucket 42 size=368
  Chunk        3815e5820 sz=      368    free      "               "
……………………




Free Lists中200字节大小的Chunk是没有，但有248字节的，还有352字节的，368字节的，等等。目前，Free Lists，最大的Chunk是1960字节的。




Bucket 194 size=1864
  Chunk        3813e4000 sz=     1872    free      "               "
 Bucket 195 size=1912
 Bucket 196 size=1960
  Chunk        3813d5000 sz=     1960    free      "               "
  Chunk        3817dd000 sz=     1960    free      "               "
 Bucket 197 size=2008
 Bucket 198 size=2056
 Bucket 199 size=2104
………………
Bucket 252 size=16408
 Bucket 253 size=32792
 Bucket 254 size=65560
Total free space   =   262144




明明Free Lists最大的Chunk是1960字节，为什么报错信息中的进程需要分配200字节的内存还会分配失败呢？

向下看LRU链。




UNPINNED RECREATABLE CHUNKS (lru first):
  Chunk 38be68450 sz=      560    recreate  "KQR PO         "  latch=38ea4c328
SEPARATOR
Unpinned space     =      560  rcr=0 trn=1




由于大部分共享池内存都被打开的游标占用了，因此LRU链中只有一个560字节的Chunk。但也足够满足200字节的内存分配请求。

为什么分配失败？原因就是前文所述，进程在子堆中分配200字节内存，子堆中已经没有内存，子堆向父堆中请求分配一个和之前Extent同样大小的Chunk，作为新的Extent。

进程真正需要分配多少字节内存，只要查看子堆Extent大小即可。通常，4031的Trace文件中，会有子堆区大小信息的。Trace文件在以下位置：




Errors in file /export/home/oradb/diag/rdbms/h2/h2/trace/h2_ora_1609.trc  (incident=178079):




查看一下h2_ora_1609.trc文件。




-bash-3.2$ more /export/home/oradb/diag/rdbms/h2/h2/trace/h2_ora_1609.trc
Trace file /export/home/oradb/diag/rdbms/h2/h2/trace/h2_ora_1609.trc
Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 - 64bit Production
……………………
******************************************************
HEAP DUMP heap name="sga heap"  desc=380001188<----这是父堆
extent sz=0x9800 alt=248 het=32767 rec=9 flg=-126 opc=0
parent=0 owner=0 nex=0 xsz=0x1 heap=0
 fl2=0x60, nex=0
ds for latch 1: 0x38004f7d0                                 
reserved granule count 0 (granule size 4194304)
******************************************************
HEAP DUMP heap name="SQLA^337fc737"  desc=38be9e4e0<---子堆
extent sz=0xfe8alt=32767 het=368 rec=0 flg=2 opc=2
parent=380001188 owner=38be9e3b0 nex=0 xsz=0x400000 heap=0
 fl2=0x27, nex=0
 Subheap has 3624 bytes of memory allocated
====================
Process State Object
====================




其实标注下划线的部分：extent sz=0xfe8，就是子堆的区大小。fe8，转为十进制为4072。可见，进程其实需要分配4072字节。

更准确地说，进程想从子堆中分配200字节内存，子堆中没内存了，于是进程转从父堆中分配4072字节内存给了子堆，作为子堆的Extent。但正如我们看见的，父堆中只有1960字节的可用Chunk，因此，分配4072字节Chunk的请求失败。

所以说，Oracle ORA-4031的报错信息还是有点误导人的。

根据上面所述情况来看，以ORA-4031的出现作为碎片的判断不太可行，x$ksmsp视图无法在繁忙的数据库中使用。此外，ORA-4031报错信息有时候不实，虽然看似很小的内存无法分配，但大都情况下都是在请求分配几千字节的Chunk。

其实共享池内存不足时，可用第二种情况中所述的语句，查询一下x$kglob视图，了解一下共享池的内存都被谁用去了。虽然此举无助于解决眼下的共享池内存不足问题，但对以后进一步调查问题提供了更多信息。

ORA-4031很容易导致数据库出现异常崩溃。当Oracle的核心（LGWR、DBWR、PMON、SMON、CKPT）进程无法获得共享池内存时，它们会把数据库异常宕掉。但很多时候，不会ORA-4031一出现，数据库马上宕机。当看到ORA-4031时，马上采取一下紧急策略，可以避免因共享池内存不足而宕机。


4.1.14　解决ORA-4031之道：如何正确释放内存

出现4031错误即共享池内存不足的情况后，为避免核心进程无法取得内存，必须马上释放出一部分内存。如何释放内存？这就要了解共享池内存被哪些东西耗尽了。可以通过x$kglob视图了解什么对象在耗用内存。但是查询x$kglob很有可能会因为4031错误而执行不成功，而且在紧急时刻，恐怕也没有时间去分析x$kglob的查询结果。

其实，消耗共享池内存的主要只有两种对象，一是SQL，二是存储过程、函数、包等这类可执行对象。共享池内存不足，通常是SQL太多了，或存储过程、包等对象太大了。对于太大的对象，Oracle不建议释放掉它们的内存，因为当它们再次运行、再次进入共享池时，由于它们有可能需要大的连续的内存块，可能再次引发4031错误。那么，这时能采用的最佳临时处理策略，就只能是释放掉一些被SQL所占的内存了。

当然，对于存储过程、包等对象内存是不建议释放的，如果有某些这类可执行对象的确使用得很少，当然也可以释放掉它的内存。但一般在紧急时刻是没有时间筛选的。

下面一个问题是，如何释放对象所占内存？

以SQL为例，执行过的SQL所占的Chunk中，recr型的会被放入LRU链表，没有被放入LRU链表的都是freeable型，它们都是子堆的第二个到第N个Chunk，它们会随着在LRU链表中的、子堆的第一个recr型Chunk一起被覆盖，或者当子堆第一个Chunk被覆盖时，它们会被转成free的，链接到Free Lists链表。

另外需注意，覆盖LRU链中SQL的Chunk是有条件的，当SQL的Cursor打开时，SQL所占的Chunk不能被覆盖。

再用一个测试验证一下此点。以被缓存的游标为例，先将这条SQL：select * from vage where id=1，随便找个Session执行3次以上，然后Flush共享池，再查看测试SQL的内存占用情况。




SQL> select KGLHDADR,KGLHDLMD,KGLHDPMD,KGLOBHS0  ,KGLOBHS6 from x$kglob where
kglnaobj like 'select * from vage where id=1';
KGLHDADR           KGLHDLMD   KGLHDPMD   KGLOBHS0   KGLOBHS6
---------------- ---------- ---------- ---------- ----------
000000038B27C328          1          0       4472       8088
0000000388975A18          1          0       4688          0
SQL> alter system flush shared_pool;
System altered.
SQL> select KGLHDADR,KGLHDLMD,KGLHDPMD,KGLOBHS0  ,KGLOBHS6 from x$kglob where
kglnaobj like 'select * from vage where id=1';
KGLHDADR           KGLHDLMD   KGLHDPMD   KGLOBHS0   KGLOBHS6
---------------- ---------- ---------- ---------- ----------
000000038B27C328          1          0          0          0
0000000388975A18          1          0       4688          0
SQL>




这里分别显示了Flush前和Flush后的结果。已经Flush了共享池，父游标句柄、堆0和子游标句柄的内存都没有被释放。

如果句柄内存被释放了，我们在x$kglob视图中也就查不到SQL信息了。因为x$kglob就是反应句柄中的信息。

Flush都不能将正在打开Cursor所占的Chunk（被缓存的游标，相当于正在打开，后文会有详细描述）尽数释放掉，可想而知，在正常的生产环境中，只是依靠LRU法则，这些正在打开的Cursor，其Chunk更加不可能被释放或覆盖。

关于打开的Cursor，Oracle专门提供了v$open_cursor视图，记录所有已经打开的游标。可以通过它方便地查到Oracle一共打开了多少个Cursor。为了更为方便地查询趋势值，在v$syssat里，opened cursors current资料中也记录了当前打开的Cursor数量，可以在AWR报告中查询到此值，如图4-22所示。这对于了解打开Cursor数量的趋势非常重要。
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图4-22　打开Cursor数量统计（一）

图4-22是间隔30分钟的AWR报告，图片中打开的Cursor数量在AWR报告开始时是6510，在AWR报告结束时是7454，呈上升趋势。幸好，在下份AWR报告中，这个数字又降下来了，如图4-23所示。
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图4-23　打开Cursor数量统计（二）

如果打开的Cursor数持续上升，就一定要密切关注，因为这很可能会造成Cursor占用内存过多，产生共享池内存不足错误。

v$sysstat资料视图中还有一个值：opened cursors cumulative，它记录从数据库启动以来，累计打开了多少个Cursor。在AWR中，可以看到差值。对于这个值也可以顺便关注一下，从而了解在AWR报告对应时间段，打开了多少个Cursor。

另外，分析一下v$open_cursor视图可以发现，对Oracle来说，什么是“打开”的Cursor。




SQL> select VIEW_DEFINITION from V$FIXED_VIEW_DEFINITION where VIEW_NAME like 'GV$OPEN_CURSOR';
VIEW_DEFINITION
--------------------------------------------------------------------------------
---------
select inst_id,kgllkuse, kgllksnm, user_name, kglhdpar,kglnahsh,  kgllksqlid, 
kglnaobj, kgllkest, decode(kgllkexc, 0, to_number(NULL),
kgllkexc), kgllkctp from x$kgllk where kglhdnsp = 0 and kglhdpar != kgllkhdl




v$open_cursor的基础是x$kgllk，这是一个关于Library Cache Lock的视图，对Oracle来说，只要SQL上加有Library Cache Lock，它就是一个打开的游标。因此，我们可以为打开的游标下个定义，即目前有进程持有Library Cache Lock的游标就是打开的游标。

持有Library Cache Lock会使对象的内存不会被释放或覆盖。关于这点，后文还有更详细的描述，这里先说内存的释放。

对于正在打开的Cursor，如何释放它所占的内存呢？方法只有一个，将Cursor关闭。我们无法直接关闭应用程序中已打开的Cursor，因此只能选择Kill掉打开某个Cursor的所有Session，如此操作后，此游标自然会被关闭。接着前面的例子继续验证一下。

刚才那条测试SQL：select * from vage where id=1，Flush共享池都没有将它所有的Chunk清除，就是因为它被某个Session缓存，这相当于它是一条“打开的游标”。查询一下v$open_cursor视图，确认一下哪个Session正在打开它。




SQL> select sid from v$open_cursor where sql_text='select * from vage where id=1';
       SID
----------
       260




将它对应的进程Kill掉。




SQL> select spid from v$process a,v$session b where a.addr=b.paddr and sid=260;
SPID
------------------------
1836




将260会话的1836号服务器进程Kill掉。




-bash-3.2$ kill -9 1836
-bash-3.2$




再次Flush共享池，看看测试SQL还有什么Chunk在共享池中。




SQL> select KGLHDADR,KGLHDLMD,KGLHDPMD,KGLOBHS0  ,KGLOBHS6 from x$kglob where
kglnaobj like 'select * from vage where id=1';
KGLHDADR           KGLHDLMD   KGLHDPMD   KGLOBHS0   KGLOBHS6
---------------- ---------- ---------- ---------- ----------
000000038B27C328          1          0          0          0
0000000388975A18          1          0       4688          0
SQL> alter system flush shared_pool;
System altered.
SQL> select KGLHDADR,KGLHDLMD,KGLHDPMD,KGLOBHS0  ,KGLOBHS6 from x$kglob where
kglnaobj like 'select * from vage where id=1';
no rows selected




可以看到，在Flush共享池后，什么都查不到了，它所占的内存已经被释放了。

虽然这里是以Flush为例子的，但其实不用Flush，只要游标关闭，或者打开（或缓存）游标的会话终止和数据库的连接，游标所占的内存就可以被释放或覆盖了。

因此当4031错误出现时，想要释放一部分内存，最佳的方式就是Kill掉一部分Session。Session被Kill后，Cursor自然会被关闭。Cursor被关闭后，其内存就可以被覆盖了。

到这里，可能有读者还有一个问题，到底要Kill哪些Session呢？如果一个Cursor在多个Session中打开，不将这些Session都Kill掉，Cursor还是无法关闭。

我通常采用的方式是，根据应用服务器，将同一组应用的应用服务器上过来的Session都Kill掉。

一套企业级应用肯定有很多台应用服务器，通常不会在所有的应用服务器上部署应用程序。一般情况下，会将应用服务器分成组，这几十台应用服务器针对这些应用，那几十台应用服务器针对那些应用。如果出现4031这样的紧急情况，通常会先询问开发，找到最不重要的应用程序对应的应用服务器，将其连接到Oracle的Session Kill掉。

v$session的machine列可以帮助我们定位连接来自哪个应用服务器。

在本部分内容中数次提到游标的缓存，缓存游标对数据库的影响到底是什么呢？下面详细分析。


4.1.15　Session Cached Cursor与内存占用

有一个参数对共享池的影响很大：session_cached_cursors。这个参数定义一个会话可以缓存游标的数量。再次解析被缓存的游标将是软软解析。

软软解析可以有效地减少争用、加快性能。但被缓存的游标内存占用一直是一个问题。它有可能导致游标内存不会被覆盖，从而引起共享池内存不足。其实，被缓存的SQL，其内存只有一部分被一直Pin住，不可覆盖，其余部分是可以被覆盖的。

共享池内存是否被覆盖、重用，关键就看它是否在LRU链中。被Pin住的Chunk，会从LRU链中摘除，解Pin时才会再加入LRU链。

被Cache的SQL有3部分内存将一直被Pin：父游标句柄、父游标堆0、子游标句柄。这3部分可以参考前文SQL内存分析的图片，它们占用的内存并不多，父游标句柄通常占用480字节，父游标堆0通常也就只有一到两个4096字节的Chunk，子游标句柄不足400字节。剩余的两部分子游标堆0、子游标堆6，通常占用的内存比较大。子游标堆0至少是一个4096字节的Chunk，子游标堆6最少也要两到三个4096字节的Chunk。这一块占用内存比较多，但这一块内存是可以被释放的。

下面测试一下。

测试SQL如下：




select * from a1 where id1=1;




在某一Session，执行这条SQL 3次以上，让它被Cache。下面，查看其内存占用如下：




SQL> select KGLHDADR,KGLHDLMD,KGLHDPMD,KGLOBHD0,KGLOBHD6 from x$kglob where
kglnaobj like 'select * from a1 where id1=1';
KGLHDADR       KGLHDLMD   KGLHDPMD KGLOBHD0        KGLOBHD6
--------------- ---------- -------- ------------- ----------------
0000000389877478    1     0 00000003898773C0 0000000389877F88
0000000389878888    1     0 00000003898787D0 00




根据上面的结果，父游标句柄地址为0000000389878888，前文已经有过总结，它将会独占一个480字节的Chunk。Oracle的每个Chunk都有一个Chunk头，不同类型的Chunk头部大小并不统一，父游标句柄Chunk的头部大小为48字节，0000000389878888地址减去48字节，可以得到父游标句柄Chunk的地址，这个地址是0000000389878858。如下语句可以显示父游标句柄Chunk的信息：




SQL> SELECT ksmchptr,ksmchcom, ksmchcls ,ksmchsiz FROM x$ksmsp WHERE
ksmchptr='0000000389878858';
KSMCHPTR         KSMCHCOM         KSMCHCLS   KSMCHSIZ
---------------- ---------------- -------- ----------
0000000389878858 KGLHD            recr            480




接下来，显示父游标堆0所包含的Chunk信息。x$kglob中KGLOBHD0是堆0的DS地址，如下语句显示堆0 Chunk的信息：




SQL> SELECT ksmchptr,ksmchcom, ksmchcls ,ksmchsiz FROM x$ksmsp WHERE
ksmchpar='00000003898787D0';
KSMCHPTR         KSMCHCOM         KSMCHCLS   KSMCHSIZ
---------------- ---------------- -------- ----------
00000003898777B8 PCUR^4305752a    recr           4096




注意，该语句和前一条SQL的条件区别为，此处用的是ksmchpar列，而不是ksmchptr列。

继续，下面将子游标句Chunk，还有子游标堆0、堆6 Chunk都显示一下。




SQL> SELECT ksmchptr,ksmchcom, ksmchcls ,ksmchsiz FROM x$ksmsp WHERE
ksmchptr='0000000389877448';
KSMCHPTR         KSMCHCOM         KSMCHCLS   KSMCHSIZ
---------------- ---------------- -------- ----------
0000000389877448 KGLHD            recr            352
SQL> SELECT ksmchptr,ksmchcom, ksmchcls ,ksmchsiz FROM x$ksmsp WHERE
ksmchpar='00000003898773C0';
KSMCHPTR         KSMCHCOM         KSMCHCLS   KSMCHSIZ
---------------- ---------------- -------- ----------
00000003898763A8 CCUR^4305752a    recr           4096
SQL> SELECT ksmchptr,ksmchcom, ksmchcls ,ksmchsiz FROM x$ksmsp WHERE 
ksmchpar='0000000389877F88';
KSMCHPTR         KSMCHCOM         KSMCHCLS   KSMCHSIZ
---------------- ---------------- -------- ----------
00000003898753A8 SQLA^4305752a    recr           4096
000000038986E368 SQLA^4305752a    freeabl        4096




现在已经找到SQL的所有Chunk了，做一个2级共享池DUMP。




SQL> ALTER SESSION SET EVENTS 'immediate trace name heapdump level 2';
Session altered.




在DUMP结果中，查找上面哪些Chunk在LRU链表中、哪些不在。

这里是在vi中查找的，使用::set number显示出vi的行号，先确定LRU链表的起始在哪一行，如图4-24所示。
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图4-24　确定LRU链表起始行

LRU链表起始在35040行。LRU链表的结束位置如图4-25所示。
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图4-25　LRU链表的结束位置

可以看到，LRU链的结束在44912行。在DUMP结果中，从35040至44912是LRU链表相关的内容。下面，找一下子游标堆0或堆6是否在LRU链中。以堆6为例，它的第一个Chunk地址是00000003898753A8，在vi中搜索“3898753a8”，如图4-26所示。
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图4-26　在vi中搜索“3898753a8”

可以看到，在44871行可以找到这个Chunk，这还是在LRU链表范围中。这说明即使一个游标被Cache了，它的堆6还在LRU链表中，但它的内存可以被覆盖。子游标堆0也会在LRU中，但是它的内存不会被覆盖。因为毕竟对象上加了1号（NULL模式）Library Cache Lock，总要有些特殊的。其他的如子游标句标Chunk、父游标句柄和堆0 Chunk等也可以查找一下，你会发现，在LRU链表范围中找不到它们，它们都不在LRU链表中，它们的内存将一直不会被释放或覆盖。使用模拟4031共享池内存不足时的方法，在另一个Session中使用如下程序，打开很多个Cursor且不关闭，这将占用大量共享池内存，造成内存紧张。然后观察一下当共享池内存紧张时，是否会覆盖刚才的测试SQL：“select * from a1 where id1=1”。




declare
msql varchar2(500);
mcur number;
mstat number;
jg varchar2(4000);
egin
for i in 1..14000 loop
mcur:=dbms_sql.open_cursor;
msql:='select id1 from a1 where id2='||to_char(i);
   dbms_sql.parse(mcur,msql,dbms_sql.native);
   dbms_sql.define_column(mcur,1,jg,4000);
mstat:=dbms_sql.execute(mcur);
   dbms_sql.column_value(mcur,1,jg);
end loop;
end;
/




在这段使用动态游标的程序中，没有进行Fetch操作，因为并不需要通过逻辑读、物理读来影响测试。这里只是打开了14000次Cursor，而没有进行对应的Close操作。如同前面章节测试的那样，这将占用大量共享池内存。

其实这段程序的循环运行到一大半的时候，就会报出4031错误。




Thu Apr 25 10:02:19 2013
Errors in file /export/home/oradb/diag/rdbms/h2/h2/trace/h2_mmon_1325.trc  (incident=223656):
ORA-04031: unable to allocate 32 bytes of shared memory ("shared pool","select 
obj#,type#,ctime,mtim...","SQLA","tmp")
Errors in file /export/home/oradb/diag/rdbms/h2/h2/trace/h2_mmon_1325.trc  
(incident=225927):
ORA-04031: unable to allocate 32 bytes of shared memory ("shared pool","select 
obj#,type#,ctime,mtim...","SQLA","tmp")
Thu Apr 25 10:02:46 2013




来看一下，当已经内存不足时，被缓存的Cursor，其内存是否被覆盖。

先来看看保存执行计划的子游标堆6。




SQL> SELECT ksmchptr,ksmchcom, ksmchcls ,ksmchsiz FROM x$ksmsp WHERE
ksmchpar='0000000389877F88';
SQL>




堆6已经不在了。虽然被Cache了，但堆6的Chunk还在LRU链表中，当内存紧张时，被覆盖也是正常的。

再看子游标堆0。




SQL> SELECT ksmchptr,ksmchcom, ksmchcls ,ksmchsiz FROM x$ksmsp WHERE
ksmchpar='00000003898773C0';
KSMCHPTR         KSMCHCOM         KSMCHCLS   KSMCHSIZ
---------------- ---------------- -------- ----------
00000003898763A8 CCUR^4305752a    recr           4096




堆0还在。此时再做一个DUMP，可以发现堆0本来还在LRU链表中，但现在已经不在了。也就是说，对于被缓存的游标，子游标堆0的内存也不会被覆盖的。进程在扫描LRU寻找可覆盖的Chunk时，如果发现子游标堆0，会检查它对应的子游标句柄上是否有1号Library Cache Lock，如果有，会将其从LRU中去掉。而子游标堆6就没有这种“待遇”了。

除了子游标堆0，还可以继续查找，你会发现子游标句柄也在，父游标堆0、父游标句柄都在。

整个Cursor所占的内存中，唯一可以被覆盖的就是子游标堆6。当我刚刚进入DBA行业、开始学习Oracle原理时，我以为执行计划是SQL最关键、最核心的部分，但后来才发现，偏偏是这一部分信息可以被覆盖，而其他的信息却得以保留。这是从Oracle 10G开始的策略，因为执行计划部分占用的内存比较大，而只要有子游标堆1、句柄中的数据，重建执行计划是非常简单、迅速的事情。而一旦子游标的句柄或堆1也被覆盖了，相当于整个子游标没了，重建起来非常消耗CPU资源，而且需要申请很多Latch和Mutex。

所以Oracle的策略还是非常明智的。执行计划部分占用内存比较多，如何优化呢？让执行计划的重建变得简单、迅速、节省资源，而且可使用更少的Latch/Mutex，这样执行计划部分的内存在紧张时就可以被覆盖掉了。

就像一句俗话“丢车保帅”，执行计划就是被丢掉的“车”，只要“帅”还在，“车”可以随时被重建。

总结Cached Cursor，执行计划（子游标堆6）部分所占内存可以被覆盖，其余内存不可被覆盖。其余内存具体包含：父游标句柄、父游标堆0、子游标句柄、子游标堆0。执行计划（子游标堆6）部分平均占到整条SQL内存的50%以上。

如果想粗略估计一条SQL被Cache后在共享池中的内存耗用情况，可以v$sql中SHARABLE_MEM列值，被Cache的SQL，其在共享池中不能被覆盖、释放的内存，不会超过SHARABLE_MEM列值的一半。


4.2　语句解析和执行

SQL语句的执行过程从总体上说可以分为三大步骤：解析、执行、抓取。而对于Update、Insert和Delete这些DML语句来说，没有抓取步骤，在解析完成、执行计划确定后，会在执行阶段完成修改操作。对于Select语句来说，执行则是非常简单且不会有任何等待的阶段，在解析完成、执行计划确定后，主要的工作会在抓取阶段完成。

这些基本的内容已经有很多资料介绍。下面，以Select为例，更加详细地分析一下解析、执行、抓取的过程及注意事项。


4.2.1　SQL执行流程

要全面了解SQL的执行流程，通常会选择Oracle PL/SQL程序中最原始的“动态游标”，虽然它的使用很烦琐，但能很清楚地将一个SQL语句的整个执行流程展现出来。下面以一段动态游标的程序为例子，来了解一下解析流程。

先来创建一个测试表。




SQL> create table vage(id number(10),name varchar2(40));
Table created.
SQL> insert into vage select rownum,object_name from dba_objects where rownum<=100;
100 rows created.
SQL> commit;
Commit complete.




下面使用匿名块演示一下动态游标。




SQL> declare 
 2   mcur number;
 3   mstat number;
 4   v_name varchar2(40);
 5  begin
 6     mcur:=dbms_sql.open_cursor;
 7     dbms_sql.parse(mcur,'select name from vage where id=:x',dbms_sql.native);
 8     dbms_sql.bind_variable(mcur,':x',1);
 9     mstat:=dbms_sql.execute(mcur);
10     mstat:=dbms_sql.fetch_rows(mcur);
11     dbms_sql.define_column(mcur,1,v_name,40);
12     dbms_sql.column_value(mcur,1,v_name); 
13     dbms_output.put_line('查询结果:'||v_name);
14    dbms_sql.close_cursor(mcur);
15  end;
16  /
查询结果:ICOL$




程序中第6行mcur:=dbms_sql.open_cursor，这是任何SQL执行的第一步：打开游标。

程序第7行dbms_sql.parse(mcur,'select name from vage where id=:x',dbms_sql.native)，这是第二步：解析。

第8行dbms_sql.bind_variable(mcur,':x',1)是绑定，将绑定变量:x的值绑定为1。

第9行mstat:=dbms_sql.execute(mcur)，执行。对于DML来说，主要的操作都在执行阶段完成。而对于Select来说，执行阶段只是抓取的前奏，为后面的抓取做一些准备工作。Select主要的工作都会在后面的抓取阶段完成。

第10行mstat:=dbms_sql.fetch_rows(mcur)抓取，进行逻辑读或物理读，从数据文件、Buffer Cache读取满足条件的数据行到PGA的SDU（Session Data Unit）中。

第11行dbms_sql.define_column(mcur,1,v_name,40)、第12行dbms_sql.column_value (mcur,1,v_name)，将SDU中的结果传送给变量v_name。其中第11行确定SQL语句中NAME列的值对应变量v_name，第12行将PGA的SDU中的结果传给变量v_name。

最后，第14行dbms_sql.close_cursor(mcur)是关闭游标。

总结一下，这条Select语句的执行流程如下。

1）打开游标。这一步的主要工作是在PGA中为SQL准备内存。

2）解析。这一步非常重要。下一节中将做重点分析。

3）绑定。如果使用了绑定变量，这一步将必不可少，因为要为绑定变量赋值。如果没有使用绑定变量，将省略此步骤。

4）执行。前文已经提到，对于DML，执行阶段将完成实际的用户修改。而Select，执行只是为抓取做些准备工作。

5）抓取。逻辑读、物理读将在这一阶段产生。满足条件的行以逻辑读的形式从Buffer Cache读取到PGA的SDU中。

6）设定列与变量的对应关系。

7）将抓取到SDU中的结果传送给对应的客户端变量。抓取之后，最终结果将从SDU中发送给客户端。如果客户端是远端使用JDBC、ODBC等驱动的程序，本步则是将变量通过网络传送到远端的客户端程序。在本例中，是将从SDU中读取到PL/SQL变量v_name中。

8）关闭游标。这一步将删除SQL在共享池中所占内存的Mutex、Library Cache Lock/Pin。

这就是一条SQL完整的执行流程。

下面，着重分析一下解析过程。先从解析相关的重要的内存锁Library Cache Lock和Library Cache Pin开始。


4.2.2　内存锁原理

Oracle针对公共内存（也就是SGA），共设置了以下5种内存锁。
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 Library Cache Lock/Pin

[image: ]
 Buffer Pin
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 Row Cache Lock
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 各种Latch
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 Mutex

这5种锁中，前3种级别稍高，通常这3种锁的获取、释放需要在各种Latch、Mutex的保护下进行。

后两种（Latch与Mutex）是最低级的内存锁，用来保护SGA的方方面面。其中Mutex最早是在Oracle 10G中出现的，是Oracle推出的另一种低级内存锁，用来代替一部分Latch。但Latch与Mutex各有优缺点，Mutex并不会全部取代Latch方式的算法。

这5种类型的锁有一个主要区别：Library Cache Lock/Pin、Row Cache Lock和一部分Latch有等待者队列、持有者队列，而Buffer Pin、小部分的Latch和所有Mutex都没有任何队列。

有队列的锁在出现竞争时，将按照先来后到的方式入队，谁排在队列前面，谁先得到锁。

而那些没队列的锁（如一部分Latch、Mutex和Buffer Pin），在这种情况下就要看谁运气好了，当持有锁的进程释放锁资源时，等待的进程中谁运气好，谁获得锁。

下面，以Library Cache Lock为例，将有队列的锁原理剖析一下。

打个比方，我们要去游泳池游泳，来到游泳馆后，先到前台拿一把锁，再将自己的衣物锁到储物柜中。前台服务员肯定会将所有的锁放在一个筐中，有人来要锁，就从锁筐中拿一把锁给他。Oracle也有这么个“锁筐”，可以称为“锁池”，如图4-27所示。
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图4-27　存放锁的锁地

大部分种类的锁的锁池都在共享池中。锁池其实就是共享池中的一块内存。

服务员从“锁筐”中拿一把锁给客人，这个动作对应到Oracle就是进程从锁池中取得一行内存。注意，锁池中的每一行，我们都把它比作一把锁，它其实就是锁池这一大块内存中的一小块内存。

以Library Cache Lock为例，既然每一个锁是一小块内存，如果想知道某个Library Cache Lock具体的内存地址，可以通过x$kgllk视图的KGLLKADR列得到。下面以一条SQL语句为例，查看一下和它对应的Library Cache Lock所占内存的地址。

执行如下一条SQL：




SQL> select * from vage where id=1;
        ID NAME
---------- ----------------------------------------
         1 ICOL$




在“Session Cached Cursor与内存占用”章节已经介绍过，当SQL执行到第三次时，它会被Cache。被Cache的Cursor其内存耗用已经在前文中分析过，Cusor在被Cache后，会在Cursor的父游标句柄、子游标句柄上一直保留一个1号（空模式）的Library Cache Lock。下面将SQL执行3次，让其被Cache住，然查询Library Cache Lock/pin情况。




SQL> select KGLHDADR,KGLHDLMD,KGLHDPMD,KGLOBHD0,KGLOBHD6 from x$kglob where
kglnaobj like 'select * from vage where id=1';
KGLHDADR KGLHDLMD  KGLHDPMD KGLOBHD0      KGLOBHD6
---------------- -- --- ---------------- ----------------
000000038C77F060 1   0  000000038C77EFA8 000000038C77FB70
000000038C780470 1   0  000000038C7803B8 00




KGLHDLMD列是对象上Library Cache Lock的锁模式，目前父游标、子游标分别持有1号模式Library Cache Lock。而KGLHDPMD列是Library Cache Pin模式，目前父、子游标都不持有Library Cache Pin锁。

可以使用如下语句查看父子游标上的Library Cache Lock的具体信息。




SQL> select KGLLKADR,KGLLKHDL,KGLLKMOD,KGLLKREQ,KGLLKCNT,KGLLKSNM from x$kgllk
where KGLNAOBJ like 'select * from vage where id=1';
KGLLKADR         KGLLKHDL            KGLLKMOD   KGLLKREQ   KGLLKCNT  KGLLKSNM
-------------------------            ---------- --------- --------- ---------
000000038B176C00 000000038C77F060    1          0          1         20
000000038AD77F60 000000038C780470    1          0          1         20




从以上信息中可以看到：

1）KGLLKHDL列是已经持有Library Cache Lock的对象句柄地址，这列正好就是前面在x$kglob视图中看到的父、子游标句柄地址。

2）KGLLKMOD列，mod模式的简写，代表此处的Library Cache Lock模式为1。

3）KGLLKREQ列是请求模式。请求模式为空是正常的，如果请求模式不为空，就是“求而不得”的情况，也就是发生阻塞了。

4）KGLLKCNT列目前持有锁的会话数。

5）KGLLKSNM列持有锁的会话SID，当前是20号会话持有这条SQL父、子游标句柄上的Library Cache Lock。

还有一个最重要的列：KGLLKADR，提供的是Library Cache Lock锁的内存地址。前文不是刚刚说过吗，每个内存锁其实都是一小块内存，此列就是这一小块内存的地址。

以子游标为例，父游标句柄在内存000000038C780470处，目前20号会话加在它上面的Library Cache Lock的地址为000000038AD77F60。

Oracle中大部分的锁都是这样的，锁本身要占一块内存，在这块内存中保存锁的各种信息。比如上面显示的：持有的会话SID、持的模式、锁针对的对象（上面的例子中就是父、子游标句柄）的地址等。

因此一个“锁”（此处锁专指内存锁，TM、TX之类的高级队列锁不在本章讨论的范围内），说白了就是一小块内存。知道这点还不够，锁终究是要锁在某个对象上的，就像游泳馆的锁，最终要锁在储物柜上。以上面的测试SQL为例，000000038AD77F60处的Library Cache Lock，相当于游泳馆的锁，000000038C780470处的父游标句柄，就是储物柜。那么，000000038AD77F60处的锁（Library Cache Lock）最终是如何锁在000000038C780470处的储物柜（父游标句柄）上的呢？

假设有进程A想在某SQL的父游标句柄上申请Library Cache Lock，步骤如下。

步骤1：A进程到Library Cache Lock的锁池中随便拿一把空闲的锁，假设是Lock 2锁，如图4-28所示。然后将自己的进程号、锁模式等信息写进Lock 2锁的内存中，这把锁就属于A进程了。
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图4-28　A进程拥有了一把锁

步骤2：将要加锁的对象，也就是父游标句柄地址记录到Lock 2内存中，如图4-29所示。换句话说，就是让Lock 2指向父游标句柄，我里面有你的地址，就是指向你。
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图4-29　Lock 2指向父游标句柄

步骤3：将Lock 2的地址记录到父游标句柄中，也就是让父游标句柄也指向Lock2。下面把这张图简化一下，去掉不相关的HASH表等东西，简化后的图如图4-30所示。

在图4-30中，父游标句柄和Lock 2你中有我的地址，我中有你的地址，你指向我，我指向你，这样互相指向就算是加锁成功了。A进程会将Lock 2的地址记录到父游标的持有者队列中。

过一会儿，假设B进程也要以共享模式申请此父游标句柄上的锁。和A进程一样，第一步仍是B进程先找服务员要一把锁，也就是要在锁池内存中占一行内存。假设B进程拿到的是Lock 5锁，如图4-31所示。
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图4-30　内存锁简化图
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图4-31　B进程申请一把锁

拿到锁后，B进程在要加锁的对象—某父游标句柄中，查找有没有持有者。如果发现已经有一个Lock 2在里面了，那么就根据地址，找到Lock 2的实际信息，发现是A进程加的共享锁。虽然B进程也要加锁，但它需要的也是共享锁，与此并不冲突，B进程可以成功加锁。但B进程不能像A进程那样，将自己的地址写到父游标句柄上的“持有者地址”中，因为父游标中只能记录一个持有者，如果来一个持有者，父游标句柄中就记录一次，那父游标句柄得需要多少空间才行啊！那这种情况怎么办？Oracle采用的方法是，让Lock 5和Lock 2互相指向，如图4-32所示。
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图4-32　Lock 5和Lock 2互相指向

B进程将自己的Lock 5地址写到Lock 2中，即图4-32中的NextLock。然后将Lock 2的地址，写到自己的PrevLock中。这就是让Lock 2与Lock 5互相指向。

现在，在父游标句柄持有者地址中，存放了Lock 2地址，在Lock 2的NextLock中，存放了Lock 5地址。去掉一些无用的信息，将图4-32简化一下，如图4-33所示。
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图4-33　父游标句柄简化图

要加锁的对象（父游标句柄）中记录着Lock 2的地址，而Lock 2中又记录着Lock 5的地址。更准确地说，要加锁的对象与Lock 2互相指向，Lock 2与Lock 5互相指向，这样就构成了一个队列，这个就是持有者队列。队列的头就是要加锁的对象（父游标句柄）中的第一个持有者地址—Lock 2的地址，如图4-34所示。
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图4-34　持有者队列

图4-34中要加锁的对象（父游标句柄）的持有者队列，记录了第一个锁的地址，它就是整个队列的链表头。现在要加锁的对象（父游标句柄）中的等待者队列为空，因为还没有进程等待获得锁。

假设C进程也要在父游标句柄上加锁，它要申请独占锁，如图4-35所示。

[image: ]


图4-35　C进程申请独占锁

C进程也要先到锁池中拿一把锁，比如分配给它的是Lock 10。它将进程号、锁模式等信息写入了Lock 10。然后，C进程到父游标句柄中查看了持有者队列，发现已经有Lock 2、Lock 5以共享模式持有锁了，自己所申请的独占锁与Lock 2、Lock 5的共享锁并不兼容，C进程暂时无法得到独占锁，只能先等待，如图4-36所示。
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图4-36　C进程等待独占锁

C进程会将Lock 10的地址放入父游标句柄的等待者队列中，同时将父游标句柄地址也记入Lock 10中。虽然Lock 10和父游标句柄也互相指向了，但这可不是加锁成功，因为Lock 10的地址被记录在了父游标句柄的等待者队列中，C进程加锁过程遇到竞争，这时锁相关的等待事件产生，C进程转入睡眠，开始等待。

在C进程开始等待后，假如再有D进程也要申请同一对象上的锁，无论什么模式，D进程的锁会被链接到Lock 10后，和Lock 10互相指向。这就构成了一条等待者队列。

在A进程释放它的锁后，父游标句柄持有者队列中，将记录B进程的Lock 5锁地址。Lock 5锁变成持有者队列的头，如图4-37所示。
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图4-37　Lock 5变成持有者队列头

A进程已经释放了Lock 2锁，在对象的持有者队列中已经只剩Lock 5了。

当B进程释放Lock 5锁后，B进程会唤醒C进程，通知C进程可以以独占模式持有锁了。

在C进程成功获得锁后，C进程的锁的相关等待事件结束。
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 此例子中，“C进程要在句柄上加独占锁”，这只是为了描述独占锁与共享锁不兼容后，被阻塞的情况。实事上，对于SQL语句来说，无论父游标句柄还是子游标句柄，都不会加独占Library Cache Lock的。关于Cursor上会加什么样的Library Cache Lock/pin，如何观察Library Cache Lock，后文会有进一步的描述。



以上描述的加锁过程，不但适用于Library Cache Lock，还适用于除Mutex以外的其他内存锁，比如所有有队列的Latch、Library Cache Pin和Row Cache Lock等。


4.2.3　Library Cache Lock/Pin

关于Library Cache Loc/pin锁的模式，可以在x$kglob视图的KGLHDLMD、KGLHDPMD列看到，这个前文已经介绍过，它们两个中一个是持有的Library Cache Lock的模式，一个是Library Cache Pin的模式。

x$kglob视图中显示的锁模式，只是一个总计。比如有10个进程同时持有某个对象上的2号Library Cache Lock，在x$kglob视图中只会显示一行。x$kglob是从对象角度出发，显示目前对象上最高级别的锁。一个对象在x$kglob视图中当然只有一行。

如果想更详细地观察Library Cache Lock/pin锁信息，需要查看另外两个视图，下面分别介绍一下。关于Library Cache Lock，前文已经介绍过，专门针对它的视图就是x$kgllk。这里把这个视图的重要列再总结一下。




SQL> desc X$KGLLK
 Name              Null?    Type
 ----------------- -------- ------------
 ADDR                       RAW(8) X$视图本身的地址
 INDX                       NUMBER
 INST_ID                    NUMBER
 KGLLKADR                   RAW(8) Library Cache Lock地址
 KGLLKUSE                   RAW(8)
 KGLLKSES                   RAW(8) 持有Lock会话的地址
 KGLLKSNM                   NUMBER 持有Lock会话的SID
 KGLLKHDL                   RAW(8) Lock针对对象的句柄地址
 KGLLKPNC                   RAW(8)
 KGLLKPNS                   RAW(8)
 KGLLKCNT                   NUMBER 有几个进程持有此Lock
 KGLLKMOD                   NUMBER 持有模式
 KGLLKREQ                   NUMBER 请求模式
 KGLLKFLG                   NUMBER
 KGLLKSPN                   NUMBER
 KGLNAHSH                   NUMBER  Lock 针对对象的HASH值
 KGLLKSQLID                 VARCHAR2(13) Lock针对SQL的SQL_ID
 KGLHDPAR                   RAW(8) Lock 针对对象的父句柄地址
 KGLHDNSP                   NUMBER
 USER_NAME                  VARCHAR2(30)
 KGLNAOBJ                   VARCHAR2(60) Lock针对对象的对象名
 KGLLKEST                   DATE
 KGLLKEXC                   NUMBER
 KGLLKCTP                   VARCHAR2(64)




Library Cache Lock的持有模式共有3种，1为NULL模式，2为共享模式，3为独占模式。共享与独占比较容易理解，一个为读，另一个为写。NULL模式是空又非空，它主要起到标志作用，代表锁所针对的对象还有用。

加了NULL锁的对象，其重要的Chunk不会被链接到LRU链表中，这样可以使其不会被其他进程覆盖。即使在LRU链表中的Chunk，也会根据重要程度，在扫描LRU链时，将其移出LRU链。关于这点，在前面“Sessin Cache Cursor”章节中已经有过测试和描述，此处不再详述。下面，看一下Library Cache Pin。

Library Cache Pin锁的相关信息在另一个视图中：x$kglpn。如下所示：




SQL> desc x$kglpn
 Name              Null?    Type
 ----------------- -------- ------------
 ADDR                       RAW(8) 同x$kgllk，x$视图本身地址
 INDX                       NUMBER
 INST_ID                    NUMBER 实例编号
 KGLPNADR                   RAW(8) Pin锁的内存地址
 KGLPNUSE                   RAW(8)
 KGLPNSES                   RAW(8) 持有Lock会话的地址
 KGLPNSID                   NUMBER 持有Lock会话的SID（11G前无此列）
 KGLPNHDL                   RAW(8) Pin锁针对对象的句柄地址
 KGLPNLCK                   RAW(8)
 KGLPNCNT                   NUMBER 有几个进程持有此Pin锁
 KGLPNMOD                   NUMBER 持有的Pin锁模式
 KGLPNREQ                   NUMBER 请求的Pin锁模式
 KGLPNFLG                   NUMBER
 KGLPNDMK                   NUMBER
 KGLPNSPN                   NUMBER
 KGLNAHSH                   NUMBER Pin锁针对对象的HASH值




注意，Library Cache Pin的持有模式只有2（共享模式）和3（独占模式）两种。我没有观察到有1（NULL模式）的Library Cache Pin锁。

KGLPNSID是持有Library Cache Pin会话的SID，这个列在Oracle 10G中是没有的。需要用会话地址列KGLPNSES和v$session中的saddr列关联，才能得到加Library Cache Pin会话的SID。


4.2.4　Library Cache Lock/Pin与硬解析

频繁解析、执行的SQL会造成什么样的Library Cache Lock/pin争用呢？回答这个问题，其实只要了解SQL在解析、执行期间，分别会持有什么样的Library Cache Lock/Pin即可。

不过，用普通方法观察这个是非常困难的，因为在SQL解析期间，Library Cache Lock/Pin持有时间很快、很短，因此也很难观察。

非普通的方法有两种，一个是Oracle提供的Event，另一个是Dtrace。相比之下，Event虽然设置简单、不需要写程序，但Event的结果更不容易理解。相反，我们自己写的Dtrace脚本，其输出结果是可控的，因此也更简单易懂。

Dtrace语法很简单，在Buffer Cache章节中已经有过相关例子。只要能获得Oracle用来加Library Cache Lock/Pin的函数名，然后用Dtrace跟踪Library Cache Lock/Pin的申请、释放，那就易如反掌了。

得到函数名很简单，使用Dtrace中的pid$1:::entry探针，跟踪一次软解析、硬解析，再在跟踪结果中，以父、子游标句柄的地址为字符串搜索，可以很容易发现两个函数：kgllkal、kglpnal，它们两个就是加Library Cache Lock/Pin的函数。

得到了函数名后，脚本就是非常简单的了。




bash-3.2# cat lkpn.d 
#!/usr/sbin/dtrace -s -n 
dtrace:::BEGIN
{
       i=1;
}
pid$1::kgllkal:entry,
pid$1::kglpnal:entry
{ 
       printf("i=%d PID::entry:==%s:%s:%s:%s %x %x %x %x %x %x",i, probeprov,
       probemod, probefunc, probename,arg0,arg1,arg2,arg3,arg4,arg5);
       i=i+1;
}




下面，用这个脚本首先跟踪一下硬解析时会加什么样的Library Cache Lock/Pin。

步骤1：确定会话。




SQL> select c.sid,spid,pid,a.SERIAL# from (select sid from v$mystat where
rownum<=1) c,v$session a,v$process b where c.sid=a.sid and a.paddr=b.addr;
       SID SPID                            PID    SERIAL#
---------- ------------------------ ---------- ----------
       237 1704                             19          7




可以看到，当前正在使用的是237会话，它的Server Process进程号是1704。

步骤2：使用lkpn.d脚本跟踪1704进程。




bash-3.2# ./lkpn.d 1704
dtrace: script './lkpn.d' matched 3 probes




此脚本共使用了3个探针，有两个分别是kgllkal、kglpnal，另一个是dtrace:::BEGIN。

步骤3：在237会话执行硬解析操作。




SQL> select * from vage where id=123;
no rows selected
SQL>




此步骤完成后，在步骤2中运行的lkpn.d脚本已经有了跟踪结果。




dtrace: script './lkpn.d' matched 3 probes
CPU     ID FUNCTION:NAME
0  51321 i=1 kgllkal ceed648 38ac60d10 1 391e58380
0  51322 i=2 kglpnal ceed648 38ac60d10 2 391e58380
0  51321 i=3 kgllkal ceed648 38c777e18 2 391ed4d80
0  51321 i=4 kgllkal ceed648 38995b498 3 391ed4d80
0  51321 i=5 kgllkal ceed648 38ac60bb0 1 391e58380
0  51322 i=6 kglpnal ceed648 38ac60bb0 3 391ed4d80
0  51321 i=7 kgllkal ceed648 38c777e18 2 391ed4d80
0  51321 i=8 kgllkal ceed648 38c777e18 2 391ed4d80
0  51321 i=9 kgllkal ceed648 388eabdd8 2 38b83c020
0  51322 i=10 kglpnal ceed648 388eabdd8 2 38b83c020




步骤4：解读跟踪结果。

先要说明一下，本次硬解析，只有一次递归调用。如果你的递归调用次数远超过1，你看到的跟踪结果应该会比这个要多。

只有一次递归调用的硬解析是最简单的硬解析了。

总的看一下，进程的硬解析共调用了8次Library Cache Lock的函数、两次Library Cache Pin的函数。也就是说一次硬解析需要获得8次Library Cache Lock、两次Library Cache Pin。

这两个函数的第一个参数是进程自身内存的地址（也可以说是PGA中的地址），意义不明；第二个参数是锁所针对对象的句柄地址；第三个参数是Library Cache Lock/Pin锁的模式。

根据第二个参数—句柄地址可以轻松获得锁所针对的对象。比如，在第一行kgllkal调用中，第二个参数值为38ac60d10。使用如下语句，可获得此Library Cache Lock所针对的对象。




SQL> select KGLHDPAR, KGLHDADR,KGLNAOBJ,KGLHDLMD,KGLHDPMD from x$kglob where KGL
HDADR=upper('00000003872cc7e8');
KGLHDPAR         KGLHDADR         KGLNAOBJ            
KGLHDLMD KGLHDPMD
---------------- ------------------------------------------- ---------- --------
00000003872CC7E8 00000003872CC7E8 select * from vage where id=123   1   0




KGLNAOBJ列的值显示出这正是测试SQL。KGLHDPAR列和KGLHDADR列相等，说明这是一个父游标。

到这里已经得出结论。硬解析时，需要获得的第一个Library Cache Lock是针对父游标的，其模式是1，也就是NULL模式了。

下面，使用这种方法，查看一下每一个Library Cache Lock/Pin所针对的对象和模式。




1. kgllkal 38ac60d10 1 父游标句柄
2. kglpnal 38ac60d10 2 父游标句柄
3. kgllkal 38c777e18 2  h2
4. kgllkal 38995b498 3  373afafd39aa685
5. kgllkal 38ac60bb0 1 子游标句柄
6. kglpnal 38ac60bb0 3 子游标句柄
7. kgllkal 38c777e18 2  h2
8. kgllkal 38c777e18 2  h2
9. kgllkal 388eabdd8 2  vage表
10. kglpnal 388eabdd8 2  vage表




在只有一次递归调用的硬解析中，第1行和第2行分别是父游标上的1号Library Cache Lock和2号的Library Cache Pin。

第3行比较奇怪，这是一个2（共享）模式的Library Cache Lock。根据句柄地址，在我的测试库中，查到的对象名是h2，这是我的测试库实例名。而且，在第7~8行，这个h2对象又再次被加共享模式的Library Cache Lock。

而且，我试验过不同SQL的硬解析，它们都需要在这个共同的对象h2上，加至少3次共享Library Cache Lock。

硬解析不同的SQL，要在同一对象上加锁，这就很可能会产生竞争。但是这里h2上加的都是共享Library Cache Lock，所以在Library Cache Lock这一层没有竞争。在Oracle 11G后获得Library Cache Lock是要受Mutex（Library Cache型Mutex）保护的，因此如果频繁硬解析，就很有可能会在这个h2对象上遇到Library Cache型Mutex竞争，具体的等待事件是library cache: mutex X。这是不同SQL同时硬解析时，最有可能遇到的竞争了。

第4行也很奇怪，根据它的句柄地址查到的对象名，类似一长串16进制串：373afafd39aa685。而且，它上面获得的是3号模式的Library Cache Lock，也就是独占模式的Library Cache Lock。

独占模式？这可是会引起Library Cache Lock竞争的。但是，我也测过多条SQL，虽然每条SQL在硬解析时都有这样一串东西，但每条SQL上的这串字符并不相同，而且其句柄地址也都不相同。不过，如果是同一父游标下的不同子游标，这串字符就是相同的。

也就是说，不同父游标下的子游标，在硬解析时由于针对的并不是同一对象，因此它并不会造成Library Cache Lock等待。除非是两个进程同时在同一父游标下，硬解析不同的子游标，才有可能出现与之相关的Library Cache Lock竞争。

因此如果观察到有Library Cache Lock，也有可能是SQL硬解析造成的问题。更进一步，可以结合Mutex的竞争情况，判断是否是父游标下多个子游标同时硬解析造成的问题。与Mutex相关的内容在Mutex章节将有详细介绍。

接下来，在第5行、第6行中，分别是针对子游标的1号也就是NULL模式的Library Cache Lock和3号Library Cache Pin。又是一个独占模式，和对第4行的分析一样，子游标上的独占Library Cache Pin，除非两个进程同时对同一条SQL进行硬解析，才可能会有子游标上的Library Cache Pin竞争。大量不同SQL的硬解析是不会在子游标上有竞争的。

最后来看看第9~10行，2号共享模式的Library Cache Lock和2号共享模式的Library Cache Pin，都是针对的SQL语句的对象vage表。需要说明的是，如果有索引的话，不会有针对索引的Library Cache Lock/Pin，只会有针对表的。

SQL文本不相同的硬解析，它所针对的表很有可能是相同的。和前面所说的h2对象一样，虽然Library Cache Lock/Pin都是共享模式的，不会有竞争，但保护它们的Mutex是独占的。不同的SQL，只要其中所涉及的表相同，硬解析时有可能会为了获得表的Library Cache Lock/Pin，出现Mutex竞争。竞争的Mutex类型是Library Cache型，具体的等待事件是library cache: mutex X。

我一开始觉得为了获得Library Cache Pin，应该会申请“Cursor：Pin”型的Mutex，等待事件是“Cursor：Pin S”类的等待事件，但经过测试，发现硬解析时为了获得Library Cache Pin造成的竞争，等待事件仍然是“Library Cache：Mutex X”。软软解析时为了获得Library Cache Pin造成的竞争，等待事件才是“Cursor：Pin S”。

下面用一个测试来看一下硬解析相关的竞争。

步骤1：登录两个会话。




-bash-3.2$ sqlplus lhb/a
SQL*Plus: Release 11.2.0.1.0 Production on Mon Jun 3 09:43:37 2013
Copyright (c) 1982, 2009, Oracle.  All rights reserved.
Connected to:
Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 - 64bit Production
With the Partitioning, Automatic Storage Management and Data Mining options
SQL> select sid from v$mystat where rownum=1;
       SID
----------
       246




这是246会话，再打开一个会话247。




-bash-3.2$ sqlplus lhb/a
SQL*Plus: Release 11.2.0.1.0 Production on Mon Jun 3 09:43:37 2013
Copyright (c) 1982, 2009, Oracle.  All rights reserved.
Connected to:
Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 - 64bit Production
With the Partitioning, Automatic Storage Management and Data Mining options
SQL> select sid from v$mystat where rownum=1;
       SID
----------
       247




步骤2：查看246、247会话当前的等待事件。




SQL> select sid,event,TOTAL_WAITS,TIME_WAITED_MICRO from V$SESSION_EVENT where 
sid in (246,247) order by sid,TOTAL_WAITS,TIME_WAITED_MICRO;
SID EVENT                        TOTAL_WAITS TIME_WAITED_MICRO
--- ---------------------------- ----------- -----------------
246 Disk file operations I/O               3              1976
246 db file sequential read                8             74664
246 SQL*Net message from client           13         163384246
246 SQL*Net message to client             14                34
247 Disk file operations I/O               1              2398
247 SQL*Net message from client           13            715308
247 SQL*Net message to client             14                54




目前没有共享池相关的等待事件。

步骤3：在246、247会话中分别运行两段PL/SQL程序块。

在246会话运行如下PL/SQL程序块：




declare
mcur number;
mstat number;
  v_name varchar2(40);
begin
mcur:=dbms_sql.open_cursor;
for i in 1..100000 loop
    dbms_sql.parse(mcur,'select /*+SESS_246*/ name from vage where id='||i,dbms_
    sql.native);
mstat:=dbms_sql.execute(mcur);
end loop;
  dbms_sql.close_cursor(mcur);
end;
/




在247会话运行下面的PL/SQL程序块：




declare
mcur number;
mstat number;
  v_name varchar2(40);
begin
mcur:=dbms_sql.open_cursor;
for i in 1..100000 loop
    dbms_sql.parse(mcur,'select /*+SESS_247*/ name from vage where id='||i,dbms_
    sql.native);
mstat:=dbms_sql.execute(mcur);
end loop;
  dbms_sql.close_cursor(mcur);
end;
/




两个会话分别进行了10万次硬解析。注意这两个会话中的程序块要尽量同时运行，我是先在一个会话中运行，然后快速切换到另一个窗口运行的。

等待一下，等到这两个程序都运行结束，查看结果。

步骤4：查看结果。




SQL> select sid,event,TOTAL_WAITS,TIME_WAITED_MICRO from V$SESSION_EVENT where
sid in (246,247) order by sid,TOTAL_WAITS,TIME_WAITED_MICRO;
SID EVENT                       TOTAL_WAITS TIME_WAITED_MICRO
--- --------------------------- ----------- -----------------
246 Disk file operations I/O               1              1270
246 latch: row cache objects              7               334
246 SQL*Net message from client          14          38573418
246 SQL*Net message to client            15                34
246 library cache: mutex X               51              2939
246 latch: shared pool                 3040            578343
247 Disk file operations I/O               1              1555
247 events in waitclass Other             2                27
247 latch: row cache objects              6               277
247 SQL*Net message from client          14          35083099
247 SQL*Net message to client            15                30
247 
library cache: mutex X               57              3335
247 latch: shared pool                 3016            558979
13 rows selected.




我们可以看到，虽然SQL的文本并不相同，但两个Session还是各自遇到了50多次Library “Cache：Mutex X”竞争。这几十次Mutex竞争都是针对两条SQL中共同的对象—vage表的。

当然，从上面的测试中也看到了，硬解析时其实最大的争用是latch: shared pool，另外还有latch: row cache objects。关于这两点的内容，到后面再说。

上面这个测试验证了不同SQL、同一对象硬解析时的竞争。前文中还提到了一个例子，就是不同SQL、不同对象的硬解析，会在h2（我的实例名）对象处有Library Cache：Mutex X，这个可以使用同样的方法试验一下，这里不再验证。

总结一下，通常情况下，硬解析可能会导致大量的latch: shared pool竞争、少量的Library Cache：Mutex X竞争和偶尔的latch: row cache objects竞争，但是没有Library Cache Lock/Pin方面的竞争。


4.2.5　Library Cache Lock/Pin与软解析、软软解析

下面再看一下软解析，还是用一样的脚本lkpn.d，采用同样的方法将前面的SQL测试语句select * from vage where id=123再执行一遍。跟踪结果如下：




1. kgllkal 38ac60d10 1 父游标句柄
2. kgllkal 38ac60bb0 1 子游标句柄
3. kgllkal 388eabdd8 2  vage表
4. kglpnal 388eabdd8 2  vage表




父游标、子游标上各有一次1号NULL模式的Library Cache Lock，和硬解析一样，在SQL针对对象vage表上，有一次2号共享模式Library Cache Lock、2号Library Cache Pin。

软解析和硬解析一样，不会有Library Cache Lock/Pin的竞争，但会有相关的Mutex竞争。

同样和硬解析一样，不同SQL、同一对象大量并发的软解析，仍有可能在对象的Library Cache Lock/Pin这一层面，遇到Library Cache：Mutex X竞争。

相同SQL，为了在父游标、子游标句柄上加Library Cache Lock/Pin，当然也会有Library Cache：Mutex X竞争。

下面再来一次软解析，这是这条SQL的第三次解析，解析次数达到3，它将被缓存到PGA中了，但这次解析还不是软软解析，从第四次开始才是软软解析。这一次是缓存Cursor。以下是第三次解析（第二次软解析）时的Library Cache Lock/Pin。




1. kgllkal 38ac60d10 1 父游标句柄
2. kgllkal 38ac60bb0 1 子游标句柄




和第二次解析（第一次软解析）时不同，这时只剩下父游标、子游标上各一次1号NULL模式的Library Cache Lock了，而SQL针对对象vage表上不再有Library Cache Lock/Pin。

在这次解析里，不同SQL、同一对象，终于不再有竞争。相同SQL，在Library Cache Lock/Pin层面上不会有竞争，因为获得的都是1号Library Cache Lock。只会在获得Library Cache Lock/Pin时的Mutex上会有竞争。

最后，再来看看软软解析，就是使用被缓存Cursor。




bash-3.2# ./lkpn.d 1704
dtrace: script './lkpn.d' matched 3 probes
（无输出）




上面就是结果，第四次解析，也是第一次软软解析，lkpn.d脚本没有捕获到任何输出。这说明软软解析已经不需要任何Library Cache Lock/Pin了。

缩合前文的描述，软解析期间只会持有共享模式或NULL模式的Library Cache Lock/Pin。如果看到有等待事件是Library Cache Lock和Library Cache Pin，一定不是软解析引起的。硬解析期间，会持有少数几次独占的Library Cache Lock/Pin，这有可能引发竞争。这种情况前文也分析了，只会在同一父游标下、硬解析不同子游标时才出现。在出现Library Cache Lock/Pin竞争后，如何判断是否是这一情况，会在后面Mutex章节详细介绍。因为硬解析时持有Mutex的次数，远超Library Cache Lock/Pin。如果Library Cache Lock/Pin出现竞争了，那么Mutex的竞争也会远超Library Cache Lock/Pin。进程为了获得Library Cache Lock/Pin而加的Mutex，倒是有可能造成竞争，关于Mutex下面章节有详细介绍。解决Library Cache Lock/Pin的Mutex竞争，就是使用软软解析的方式。因为从测试中也可以看到，最后的软软解析，已经没有任何Library Cache Lock/Pin了，自然也没有了Library Cache Lock/Pin的Mutex。

软软解析还是要访问共享池中的执行计划的，没有Library Cache Lock/Pin的保护，一定还需要其他机制来保护公共内存，因为执行计划毕竟存储在一块公共内存中。从Oracle 10G开始，软软解析就只需要两次Mutex了。准确说是一次“CursorPin：S”型的Mutex。

在软软解析开始时，加共享型的Mutex，在软软解析结束时，释放Mutex。这是软软解析时全部的共享池相关的锁了（不包含绑定变量相关内容）。

其实这个“Cursor：Pin S”，就是Library Cache Pin的替代品。当进程成功获得共享“Cursor：Pin S”时，x$kglob视图的KGLHDPMD列，仍然会显示对象上已经加了Library Cache Pin。但实际上进程并没有获得Library Cache Pin，如果去查询x$kglpn视图，会找不到相关的Library Cache Pin锁的相关信息。

关于这点，我用一个简单的小测试验证一下。软软解析时，为访问执行计划，需要在子游标堆6的DS上加共享的Mutex，具体是“Cursor：Pin S”型Mutex。

加“Cursor：Pin S”型Mutex的函数是kgxSharedExamine，它将调用sskgslcas函数获得Mutex。在成功获得Mutex后，将调用kgxEndExamine函数完成共享Mutex的申请流程。

步骤1：查看测试会话信息。




SQL> select c.sid,spid,pid,a.SERIAL# from (select sid from v$mystat where
rownum<=1) c,v$session a,v$process b where c.sid=a.sid and a.paddr=b.addr;
  SID SPID                          PID        SERIAL#
---------- ------------------------ ---------- ----------
   24 1226                          32         11




步骤2：在24会话中反复执行某一Cursor多次。




SQL> select * from vage where id=123;
no rows selected
SQL> /
no rows selected
SQL> /
no rows selected




执行了3次，SQL已经被缓存起来了。

步骤3：使用mdb调试1226进程，在kgxEndExamine处设置断点。




bash-3.2# mdb -p 1226
Loading modules: [ ld.so.1 libc.so.1 ]
>kgxEndExamine:b
> :c




步骤4：在24号会话中，再次执行测试SQL语句select * from vage where id=123。




SQL> select * from vage where id=123;




此时，步骤3中的mdb将显示如下内容：




mdb: stop at kgxEndExamine
mdb: target stopped at:
kgxEndExamine:  pushq  %rbp




这说明进程已经执行到kgxEndExamine断点处。

步骤5：查看x$kglob中的Library Cache Pin锁状态。




SQL> select KGLHDADR,KGLHDLMD,KGLHDPMD,KGLOBHD0,KGLOBHD6 from x$kglob where 
kglnaobj like 'select * from vage where id=123%';
KGLHDADR         KGLHDLMD   KGLHDPMD KGLOBHD0         KGLOBHD6
---------------- ---------- -------- -----------      ----------------
00000003871F0E10 1          2        000000038C12AFF8 00000003871F1920
00000003871F2180 1          0        000000038C183858 00




KGLHDPMD列为2，x$kglob中的信息说明，句柄地址00000003871F0E10处的对象，已经加上了2号Library Cache Pin。

但是这时查看x$kglpn视图，进一步查看Library Cache Pin视图会是怎样的？如下所示：




SQL>  select * from x$kglpn ;
no rows selected




现在没有任何Library Cache Pin，x$kglob中KGLHDPMD列的2号Pin，其实是“Cursor：Pin S”型的Mutex，它已经取代了传统的Library Cache Pin。

前文讲到，Library Cache Lock的NULL模式是一个标志。除标志外，它还和依赖链有关系。


4.2.6　NULL模式Library Cache Lock与依赖链

NULL模式的Library Cache Lock的主要作用前文已经有过讲述，它是一个标志，表示相关内存不能被覆盖（相关内容参看Session Cache Cursor章节），并且标志对象是有效的。当对象不再有效，NULL模式锁将被去掉。

加在SQL上的NULL模式的Library Cache Lock又被称为“易碎解析锁”，当SQL所针对的表、索引有了DDL操作后，SQL上的NULL Library Cache Lock将被释放。

只要SQL上加有NULL模式的Library Cache Lock，就代表SQL还是“有效”状态。当SQL上的NULL Library Cache Lock被释放时，就代表SQL已经“失效”。

不但SQL有“有效”、“失效”两种状态，表、索引、视图这些对象也有“有效”、“失效”两种状态，也就是说，这些东西都有可能“失效”。比如一个视图引用了A表，当A表发生DDL时，视图就会失效。

v$librarycache视图中的INVALIDATIONS列，用于描述对象的失效次数。RELOADS列描述对象失效后重新读入内存的次数。

“失效”的功能，主要依靠“依赖链”实现，依赖链是由各个对象堆0中的ReferenceList组成的。依赖链是一条单向链表。

比如有如下对象：vage表、基于vage表的视图vage_v1、一条基于vage_v1视图的SQL，如：select * from vage_v1 where rownum=1。

vage表堆0的ReferenceList中将记录vage_v1的句柄地址，还有SQL“select * from vage_v1 where rownum=1”父游标的句柄地址。

vage_v1视图堆0的ReferenceList，将记录SQL“select * from vage_v1 where rownum=1”父游标的句柄地址。

而SQL“select * from vage_v1 where rownum=1”中，没有对象依赖它，它的Reference List为空。

这样，当vage有了DDL，就可以根据ReferenceList中的信息，找到vage_v1和SQL语句select * from vage_v1 where rownum=1，将它们的1号Library Cache Lock去掉（如果它们的句柄上加有Library Cache Lock）。同时，Oracle还会将它们不在LRU链中的Chunk加入到LRU链，等待被覆盖或释放。

有一个v$object_dependency视图，它的信息来自对象堆0中的ReferenceList，可以用它了解在共享池中对象的依赖关系。此视图联机文档中有详细说明，此处不再列出。


4.2.7　存储过程与Library Cache Lock/Pin

前文已经讲述，SQL这块不会有Library Cache Lock/Pin竞争，但是存储过程就不一样了。Library Cache Lock/Pin的竞争现在主要都是针对存储过程等Oracle中的可执行对象的。

可以使用前面用过的脚本lkpn.d，观察一下存储过程执行时会加的Library Cache Lock/Pin。比如，下面的步骤用于观察存储过程和其他SQL第一次执行时的Library Cache Lock/Pin。

步骤1：确认进程号。




SQL> select c.sid,spid,pid,a.SERIAL# from (select sid from v$mystat where
rownum<=1) c,v$session a,v$process b where c.sid=a.sid and a.paddr=b.addr;
       SID SPID                            PID    SERIAL#
---------- ------------------------ ---------- ----------
        18 1216                             20          7




从显示结果可以看到，18号会话，1216号进程。

步骤2：准备测试存储过程。

为了避免SQL对存储过程运行的影响，先运行一次存储过程中将会调用的SQL。




SQL> select cc from a2 where id1=2;
CC
----------------------------------------
AAA




然后创建如下的存储过程：




create or replace procedure test1 is
mname varchar2(200);
begin
select cc into mname from a2 where id1=2;
end;
/




步骤3：开始跟踪。




bash-3.2# ./lkpn.d  1216
dtrace: script './lkpn.d' matched 3 probes




步骤4：在18号会话调用test1存储过程。




SQL> begin
  2   test1;
3  end;
4  /
PL/SQL procedure successfully completed.




步骤5：观察效果。

当在18号会话中调用过test1后，lkpn.d脚本将显示如下内容：




bash-3.2# ./lkpn.d  1216
dtrace: script './lkpn.d' matched 3 probes
i=1 kgllkal ceed648 389a5a6d0 1 392340c68
i=2 kgllkal ceed648 389a592c0 1 392340c68
i=3 kgllkal ceed648 389a55fa0 2 38b83ab18
i=4 kglpnal ceed648 389a55fa0 2 38b83ab18
i=5 kglpnal ceed648 389a55fa0 2 38b83ab18




第1行是kgllkal函数调用，说明这是一个Library Cache Lock，根据它的第二个参数389a5a6d0，使用前面使用过的SQL在x$kglob视图查找，可以查到它是Cursor对象“begin test1; end;”，这正是我们调用test1语句的变形。Oracle将分多行写以下程序块。




begin
 test1;
end;
/




转变为一行的调用语句“begin test1; end;”。

第1行是“begin test1; end;”这条语句父游标上的1号NULL模式Library Cache Lock。

第2行是“begin test1; end;”子游标上的1号NULL模式Library Cache Lock。

第3行是存储过程test1的2号共享模式Library Cache Lock。

第4行和第5行是存储过程test1的2号共享模式Library Cache Pin。

注意，存储过程第一次执行结束后，存储过程上将保留一个1号NULL模式的Library Cache Lock，Library Cache Pin被释放。可以在执行完存储过程后，查询x$kglob视图可发现此点。

用同样的方法可以总结出，从第二次调用存储过程开始，不会在test1上加Library Cache Lock了，因为上次执行后已经留有一个1号NULL模式的Library Cache Lock。此时，只会加2号共享模式Library Cache Pin。

如果修改了存储过程，或是只修改存储过程中的对象，比如执行下列两条语句：




SQL> alter table lhb.a2 rename to a22;
Table altered.
SQL> alter table lhb.a22 rename to a2;
Table altered.




将表a2名字改为a22，再改回来。a2对象的状态将变为“失效”状态。




SQL> select object_type,status from dba_objects where object_name='TEST1' and owner='LHB';
OBJECT_TYPE         STATUS
------------------- -------
PROCEDURE           INVALID




再次调用test1函数后，第一次调用存储过程的进程将重编译失效的test1。重编译完成后，test1的状态再次变为“有效”。使用lkpn.d脚本，可以观察到654次Library Cache Lock/Pin，在其中可以找到加在存储过程test1上的3号模式独占Library Cache Lock和Library Cache Pin。因为输出结果太多，lkpn.d脚本的跟踪结果不再列出。

下面看一下Library Cache Lock/Pin出现问题后如何定义并解决问题。先从Library Cache Pin开始。

步骤1：重建测试存储过程。




create or replace procedure test1 is
mname varchar2(200);
begin
select cc into mname from a2 where id1=2;
  dbms_lock.sleep(5000);
end;
/




上述语句和刚才的唯一区别就是增加了dbms_lock.sleep(5000)这一行，即让这个程序运行时间持续5000秒以上。

步骤2：在某一会话中运行test1。




SQL> begin
  2   test1;
3  end;
4  /




这个运行操作，将会一直持有test1上的1号Library Cache Lock和2号Library Cache Pin。

步骤3：在另一会话中，修改表a2，让存储过程test1“无效”。




SQL> alter table lhb.a2 rename to a22;
Table altered.
SQL> alter table lhb.a22 rename to a2;
Table altered.
SQL> select object_type,status from dba_objects where object_name='TEST1' and owner='LHB';
OBJECT_TYPE         STATUS
------------------- -------
PROCEDURE           INVALID




test1已经无效了。

步骤4：再打开一个会话，执行test1存储过程。




SQL> begin
  2   test1;
3  end;
4  /




这里执行test1会被阻塞。

步骤5：查看等待事件。




SQL> select sid,event,p1raw from v$session where wait_class<>'Idle' order by event;
  SID EVENT                                        P1RAW
--------- ---------------------------------------- ----------------
  237 SQL*Net message to client                    0000000062657100
  253 library cache pin                            000000038969BC60




253会话就是刚刚发出执行test1的会话，它在等Library Cache Pin等待事件。其实它已经持有了test1上的3号Library Cache Lock，再申请获得3号Library Cache Pin时，被2号Library Cache Pin阻塞。

下面先确定下test1上的Library Cache Lock，这里要使用前面说过的x$kgllk视图。




SQL> select KGLLKADR,KGLLKSNM,KGLLKHDL,KGLLKMOD,KGLLKREQ from x$kgllk where
KGLNAOBJ='TEST1';
KGLLKADR          KGLLKSNM KGLLKHDL           KGLLKMOD   KGLLKREQ
--------------    -----------------           ---------- ----------
00000003897691F8  252      000000038969BC60   1          0
0000000389493D50  253      000000038969BC60   3          0




最早运行test1的是252会话，它持有1号NULL模式的Library Cache Lock和2号共享模式的Library Cache Pin。

当表a2被来回改名后，test1失效。253会话在失效后首先运行test1，它发现对象是失效状态，将尝试重编译对象。253会话首先申请test1上的3号独占模式的Library Cache Lock，在获得后再申请3号独占模式的Library Cache Pin，如果也获得，就开始重编译。但独占模式的Library Cache Pin没有获得成功。

从上面这个例子中也能看到，Library Cache Lock锁、NULL模式和独占模式是互相兼容、不会阻塞的。252会话持有的1号NULL 模式的Library Cache Lock，但并没有阻塞253获得3号独占模式的Library Cache Lock。

再来看看Library Cache Pin的情况。




SQL> select KGLPNADR,KGLPNSID,KGLPNHDL,KGLPNMOD,KGLPNREQ from x$kglpn a, x$kglob
b where a.KGLPNHDL=b.KGLHDADR and b.KGLNAOBJ='TEST1';
KGLPNADR           KGLPNSID KGLPNHDL           KGLPNMOD   KGLPNREQ
----------------  --------- ---------------- ---------- ----------
0000000389493C50        253 000000038969BC60          0          3
000000038B1974D0        252 000000038969BC60          2          0




252会话一直在运行着存储过程test1，因此它一直持有test1上的2号Library Cache Pin。253会话想重编译test1，它请求获得3号Library Cache Pin，但这个操作被252会话已经得到的2号Library Cache Pin阻塞了。

这就是253会话等待Library Cache Pin等待事件的原因。等待事件中的P1RAW：000000038969BC60，它是test1的句柄地址。在x$kglpn的KGLPNHDL列可以找到它。它也是x$kgllk的KGLLKHDL列。

根据上面的测试可以看到，其实在等待事件中看到Library Cache Pin后，只需要使用如下SQL，就能轻松找到结果。




SQL> select KGLPNADR,KGLPNSID,KGLPNHDL,KGLPNMOD,KGLPNREQ,KGLNAOBJ from x$kglpn a, 
x$kglob b where a.KGLPNHDL=b.KGLHDADR and b.KGLHDADR='000000038969BC60';<---在此
处输入等待事件P1RAW中的地址
KGLPNADR          KGLPNSID KGLPNHDL        KGLPNMOD   KGLPNREQ KGLNAOBJ
------------      ------- ---------------- --------   ------- ----------
0000000389493D50  253 000000038969BC60     0          3 TEST1
000000038B1974D0  252 000000038969BC60     2          0 TEST1




在上述语句中，KGLPNREQ列不为0的行，表示它是发生等待的会话，这里是253会话发生等待了。等待的原因是KGLPNMOD列持有了不相兼容的Library Cache Pin（原因是252会话持有了2号Library Cache Pin）。同前面显示的结果一致。

如果是Library Cache Lock，定位原因的方法也类似。使用前文中类似的SQL。




SQL> select KGLLKADR,KGLLKSNM ,KGLLKMOD,KGLLKREQ,KGLNAOBJ from x$kgllk where
KGLLKHDL='000000038969BC60';<---在此处输入等待事件P1RAW中的地址
KGLLKADR          KGLLKSNM   KGLLKMOD   KGLLKREQ KGLNAOBJ
----------------  ---------- ---------- ---------- ----------
000000038B0E7D88  2533       0          TEST1
00000003897691F8  252        1          0 TEST1




这里没有进程等待，在Where条件中输入上面Library Cache Pin中等待事件的句柄地址。

KGLPNREQ列都为0，就是没有进程“求而不得”，没有等待。如果有等待的话，根据显示结果，也很容易判断出来是谁阻塞了别的进程。

找到“元凶”后的解决方法，可以Kill掉元凶。更多时候，不能简单粗暴地“一杀了之”，而是应该从应用等方面找找原因，为什么会阻塞。

接前面第5步的测试，如果再开一个会话，再次运行test1，会有什么等待事件呢？253会话正在等着重编译test1，它持有着3号独占模式的Library Cache Lock。但新的会话会不会等待Library Cache Lock呢？

如果是Oracle 10g，会，不过，在Oracle 11g中等待事件如下：




SQL> select sid,event,p1raw from v$session where wait_class<>'Idle' order by event;
SID EVENT                                    P1RAW
--- ---------------------------------------- ----------------
237 SQL*Net message to client                0000000062657100
21 cursor: pin S wait on X                   0000000047028561
253library cache pin                         000000038969BC60




新执行test1的会话在等待“cursor: pin S wait on X”。

这说明253会话重编译test1时，不但要获得3号独占模式的Library Cache Lock/Pin，还要获得独占模式的Mutex，类型是“Cursor：Pin X”。这个“Cursor：Pin X”阻塞了其他进程运行test1的请求，让其他进程等待“Cursor：Pin S wait on X”。

从这个结果中判断，如果看到“Cursor：Pin S wait on X”和Library Cache Pin一起出现，问题则有可能不是SQL，而是存储过程类可执行对象造成的。

依赖对象的失效，很容易造成上层一系列对象的失效，有一种方法可以在一定程度上断开依赖链，减小底层对象失效对上层对象的影响。


4.2.8　断开依赖链

有如下的存储过程：




create or replace procedure test1 is
mname varchar2(200);
begin
select cc into mname from a2 where id1=2;
end;
create or replace procedure test4 is
mname varchar2(200);
begin
  test1;
end;




test4调用了test1。如果test1变成失效状态，test4也将失效。




SQL> alter table lhb.a2 rename to a22;
Table altered.
SQL> alter table lhb.a22 rename to a2;
Table altered.
SQL> select object_name,object_type,status from dba_objects where object_name
like 'TEST_' and owner='LHB';
OBJECT_NAM OBJECT_TYPE         STATUS
---------- ------------------- -------
TEST1      PROCEDURE           INVALID
TEST4      PROCEDURE           INVALID




对表a2进行改变，作为a2的直接调用者，test1一定会“失效”。但有方法可以让调用test1的对象不再失效，方法即为使用包。

包头：




CREATE OR REPLACE PACKAGE pk1 IS
   PROCEDURE pk_test;
END my_stat;
/
包体：
CREATE OR REPLACE PACKAGE BODY pk1 IS 
   PROCEDURE pk_test is
mname varchar2(200);
begin
select cc into mname from a2 where id1=2;
end pk_test;
END pk1;




pk_test完成的工作和test1一样，也是从a2表中查询数据，不同的是pk_test是包中的存储过程。

重建test4，调用包存储过程pk1.pk_test：




SQL> create or replace procedure test4 is
2  begin
3    pk1.pk_test;
4  end;
5  /
Procedure created.




重新测试一下，用DDL修改底层对象，看看上层对象有哪些会失效。




SQL> alter table lhb.a2 rename to a22;
alter table lhb.a22 rename to a2;
Table altered.
SQL>
Table altered.
SQL> select object_name,object_type,status from dba_objects where object_name
like 'TEST4' and owner='LHB';
OBJECT_NAM OBJECT_TYPE         STATUS
---------- ------------------- -------
TEST4      PROCEDURE           VALID




失效的是包体，包头并没有跟着失效。




SQL> select object_name,object_type,status from dba_objects where object_name 
like 'PK1' and owner='LHB';
OBJECT_NAM OBJECT_TYPE         STATUS
---------- ------------------- -------
PK1        PACKAGE             VALID
PK1        PACKAGE BODY        INVALID




这就是包的主要用途：断开依赖链。

关于Library Cache Lock/Pin就说到这里。另外，解析时还会涉及一个重要的Latch，就是Shared Pool Latch。下面先从Latch的基本信息开始，逐步了解Shared Pool Latch。


4.2.9　低级内存锁：Latch

前文以Library Cache Lock为例，介绍了内存锁的基本原理。不但Library Cache Lock/Pin是以这样的方式工作，Latch也是。

Latch也有一个锁池，进程要申请某个Latch，就会在锁池中先拿一把锁，将锁的地址写到对象中，并将对象地址写到锁中，而Latch则加在某个对象上了，如图4-38所示。
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图4-38　Latch原理图

只有少量Latch有共享、独占方式，大多数的Latch都只有持有、不持有两种状态，或者说只有独占没有共享模式。但绝大多数的Latch都有自己的队列：等待者队列和持有者队列。持有Latch的进程被链接到持有者队列，申请不兼容模式的Latch、遇到阻塞的进程，会被链接到等待者队列。

不过Latch的队列机制仍然比较简单，以共享Latch为例（Cache Buffer Chain Latch就是最常用的共享Latch），如果有A进程以独占模式持有Latch，B、C、D三个进程要以共享模式申请Latch，那么它们3个只能等待。B、C、D将会根据请求顺序、依次被链接到等待者队列中。假设B进程先提出获得Latch的请求，那么B会被链接在队列前。接下来C进程发出Latch请求，C则被链接在B之后。假设现在等待者队列中依次是B、C、D三个进程，它们都请求共享模式的Latch。现在A进程释放了它持有的独占Latch，然后会通知等待者队列中的进程，可以持有Latch。如果是其他类型的锁，B、C、D三个进程都会被唤醒、通知可以持有共享模式的锁了。但Latch不会，即使等待队列中进程的请求模式都为共享，Oracle也是逐个唤醒。即A进程将首先唤醒B，C和D进程则仍然留在等待状态（也就是睡眠状态）。B完成工作后，将唤醒C进程，依此类推。也就是说B、C、D三个虽然都是共享模式的请求，但不会被一起唤醒。不过，当B被唤醒、持有共享Latch后，虽然C、D还在睡眠，如果这时有其他进程申请共享模式的Latch，是可以申请成功的。

总结一下，Latch虽然有“队列”，但由于Latch的要求就是要短、平、快。实现代码不能太多，执行速度一定要快。本着这个原则，Latch的队列只能实现得简陋些了。等待者队列中的进程只能逐个被唤醒，不会被一齐唤醒。

Oracle 10g之后，Latch的工作方式有了很大的变化，再用老的原理来判断Latch问题，在有些情况下会不准确。查看一下Oracle 10g后的官方文档中v$latch和v$latch_children视图的说明信息，可以看到WAITERS_WOKEN、WAITS_HOLDING_LATCH、SLEEP[1 | 2 | 3]、SLEEP4、SLEEP[5 | 6 | 7 | 8 | 9 | 10 | 11]这些列被deprecated，保留它们的目的只为了向前兼容。

Oracle 10g后，进程申请获得Latch，如果无法获得，仍会进行Spin。Spin的次数也仍然是由隐藏参数_spin_count控制。如果Spin期间无法获得Latch，在Spin结束后，进程释放CPU、进入睡眠状态。和Oracle 9i不同的是，进程不会睡眠一段时间后醒来再次Spin，而是会长睡不醒。因此，在v$latch和v$latch_children视图中，和“睡眠中自己醒来再次Spin”相关的列都被deprecated。

Oracle 11g后的Mutex重拾原来Latch的Sleep机制，即睡眠很短时间后将再次醒来尝试申请。关于这点在Mutex章节中会详细讨论。

很多人都关心一个问题，修改_spin_count，是否可以让数据库Latch机制工作得更有效率。这个问题很容易判断，不过，先要了解v$latch、v$latch_children中的几个相关信息：Gets、Misses、Sleeps和Spin_gets。

为了清楚起见，下面用段简单的伪码表示这4列值的变化情况。




申请Latch;
Gets++;
If ( 申请没有成功 )
{
开始Spin
  Spin=_spin_coun;
While ( Spin> 0 )
  {
If  ( Latch是否可以申请 )
  {
如果已经可以，得到Latch;
Spin_gets++;
Misses++;
  }
       Spin--;
  }
If ( Spin期间没有得到Latch )
{
Sleeps++;
     Spin结束转入睡眠;
睡眠被唤醒;
Misses++;
  }
} 




总结一下，开始申请Latch时，Gets的值总会加1，即无论是否申请成功，Gets列的值一定会加1。

如果无法得到Latch，进程开始Spin，在Spin期间，如果得到Latch，Spin_gets加1，Misses加1。

如果Spin期间没有得到Latch，Sleeps加1，进程转入睡眠状态。

进程被唤醒、得到Latch后，Misses加1。

根据上面所说，只要进程申请Latch没有成功，无论是在Spin期间得到Latch，还是进入睡眠、被唤醒后得到Latch，Misses都会加1。

通常Misses的次数约等于Spin_gets+Sleeps，注意只是“约等于”，不过通常Misses的次数和Spin_gets与Sleeps之和不会相差太多。

Misses相当于“Spin了多少次”，而Spin_gets则表示在Spin期间得到了Latch的次数。Spin_gets/Misses，这个结果就是Spin期间得到Latch的比例。如果这个比例很高，比如都是百分之九十几，那证明Spin还是很有用的，10次Spin中多于9次都可以在Spin期间得到Latch，这时不需要调节_spin_coun。相反，如果Spin_gets/Misses的比例很低，Spin期间很少得到Latch，则说明目前的Spin意义不大。可以将_spin_coun增大，让进程多Spin一会儿，这样可以提升Spin_gets/Misses的比例。或者，也可以将_spin_coun减少，既然Spin期间都得不到Latch，不如减少Spin循环的次数，这样虽不能提高Spin期间获得Latch的比例，但可以减少CPU无谓的消耗。

回到这节的另一个主题：Shared Pool Latch，在Oracle 11GR2后，它的主要作用是保护共享池LRU链表的访问。


4.2.10　Shared Pool Latch

Shared Pool Latch的作用只有一个，保护共享池中的LRU链表和Free List链表。当Chunk需要链接进LRU，或从LRU中摘除时，又或者需要从Free List中找寻内存时，都需要此Latch。

一次最简单的硬解析至少也需要50次左右的Shared Pool Latch。而一次软解析，通常只需要两三次左右的Shared Pool Latch即可。那软软解析呢？事实上，它不需Shared Pool Latch。

Shared Pool Latch的主要作用是保护在共享池中分配内存的过程。共享池内存的分配，涉及两个链表：Free List链表和LRU链表。因此，也可以说Shared Pool Latch是保护这两个链表的各种操作的。只要是访问这两个链表，通常都需要先获得Shared Pool Latch才行。

在硬解析之后，Cursor子游标的Chunk将一直放在LRU链表中，软解析时也不会将它们从LRU链表中去掉。而父游标的Chunk则一直不在LRU链表中，直到父游标下属的所有子游标都被覆盖了，父游标Chunk才会被移入LRU链表中。Oracle这样做的目的，主是减少对LRU链表的访问，减少Shared Pool Latch的持有次数。

硬解析需要多次从共享池中分配内存，因此，硬解析需要持有几十次Shared Pool Latch。而软解析只需要将SQL的第二次被访问的Chunk，从“瞬时LRU链表”移至“周期LRU链表”，所以，软解析只需要几次Shared Pool Latch。而软软解析，根本不需要访问Free List和LRU链表，它也就不再需要Shared Pool Latch了。

因此，如果出现Shared Pool Latch问题，多数情况下是由于硬解析过多造成的。解决Shared Pool Latch竞争的方法，当然最有效的还是降低硬解析比例了。不过，我们需要判断一下，为什么硬解析比例会比较高，是由于没有使用绑定变量？或者是共享池不够大？等等，这些都是可能的原因。关于共享池的大小是否合适，前文有方法进行判断，可以参考一下。

除大量硬解析外，还有一种情况有可能造成Shared Pool Latch有问题，那就是共享池的自动调节。当Oracle要自动增大或减小共享池大小时，要在Shared Pool Latch的保护下做这个工作。因此，频繁的内存自动调节也会引起Shared Pool Latch竞争。

除减少内存自动调节（或使用手动内存管理模式）和降低硬解析比例外，还有一种方法可以缓解Shared Pool Latch竞争，就是使用多个Shared Pool Latch，也就是将共享池分为多个子池。

多子池共享池，其实就是将一个大的共享池分成多个共享池。每个子共享池有自己独立的LRU链表和独立的Shared Pool Latch。

多子池共享池技术已经发展了很久，在Oracle 10g后只要使用ASMM（内存自动管理），也就是只要设置了SGA_TARGET参数，共享池将会自动被划为多个子池。

也可以使用_kghdsidx_count隐藏参数设置子池的个数，但通常不建议这样做，还是让Oracle自己控制子池数量比较好。如果面临Shared Pool Latch竞争，可以增大_kghdsidx_count参数，增多Shared Pool Latch数量、缓解竞争。但要注意，_kghdsidx_count的最大值是7，也就是说，最多只能有7个子池、7个活动的Shared Pool Latch。

从Shared Pool Latch角度观察，书中所用的测试环境没有使用子池。事实上，确实没有设置过_kghdsidx_count参数，也没有使用SGA_TARGET等内存自动管理方法，只使用了shared_pool_size参数设置共享池大小为1GB。在这样的情况下是没有子池的。下面查看Shared Pool Latch的情况。




SQL> select name,gets,misses,spin_gets from v$latch_children where name like 'shared pool';·
NAME                       GETS     MISSES  SPIN_GETS
-------------------- ---------- ---------- ----------
shared pool                   3          0          0
shared pool                   3          0          0
shared pool                   3          0          0
shared pool                   3          0          0
shared pool                   3          0          0
shared pool                   3          0          0
shared pool                1100          0          0
7 rows selected.




可以看到，虽然只有一个池，没有其他子池，但Shared Pool Latch仍是有7个。只有一个Latch有活动的迹象，其他Latch的Gets次数都是3，没有Misses，也没有Spin_gets。Gets次数为3，主要是因为这些Latch在数据库启动时（即Oracle对它们进行初始化设置时），有过偶尔几次Gets。在数据库启动完成后，这些Latch都是非活动状态，没有意义。

将_kghdsidx_count设为7再试一下。




SQL> alter system set "_kghdsidx_count"=7 scope=spfile;
System altered.
SQL> startup force nomount;
ORACLE instance started.
Total System Global Area  993832960 bytes
Fixed Size                  2217024 bytes
Variable Size             897584064 bytes
Database Buffers           88080384 bytes
Redo Buffers                5951488 bytes
SQL>
SQL> select name,gets,misses,spin_gets from v$latch_children where name like 'shared pool';
NAME                       GETS     MISSES  SPIN_GETS
-------------------- ---------- ---------- ----------
shared pool                 112          0          0
shared pool                  86          0          0
shared pool                 127          0          0
shared pool                 137          0          0
shared pool                 114          0          0
shared pool                 230          0          0
shared pool                 251          0          0
7 rows selected.




7个Shared Pool Latch的Gets都有不同的值。现在有7个子池了，每个子池的LRU都需要一个Shared Pool Latch保护，因此7个Latch都是活动的。

如果将_kghdsidx_count参数设置得高于7，在测试环境中，数据库启动的时候将报出如下错误：




ORA-00081: address range [0x000000000, 0x000000008) is not readable
ORA-07445: exception encountered: core dump [kgherrordmp()+2331] [SIGSEGV]
[ADDR:0x0] [PC:0x8ABD89B] [Address not mapped to object] []
ORA-00600: internal error code, arguments: [kghspini_1], [0x000000000], [], [],
[], [], [], [], [], [], [], []




注意，_kghdsidx_count参数使用了更多子池，可这只能缓解硬解析时Shared Pool Latch的争用，要真正解决争用，还是要靠降低硬解析比例来实现。


4.3　Mutex

Mutex是Oracle在Oracle 10g中推出的、替代部分Latch的新型内存锁机制。

Mutex和Latch类似，它们都可以算是“低级”内存锁。说它们“低级”，是因为相对其他类型的锁，它们的实现更为简单。但Latch有越来越复杂化的趋势，而Mutex还是依然简单。

Mutex没有等待者队列、持有者队列。从形式上，它和早期的无队列Latch极为相似，区别点是Mutex有共享、独占两种方式。

Mutex的申请流程也和Latch类似，有一个Spin的过程。Mutex的Spin次数是255次，Latch默认是2000次。

如果Spin期间无法获得，申请Latch的进程将交出CPU、转入睡眠，等待被唤醒。而Mutex进入睡眠后不久，会再醒来，再次重试。

简单点说，Latch的Spin后是长睡不醒；而Mutex则是不断重复Spin、睡眠、再次Spin、再次睡眠。这个步骤不会终止，将一直持续到进程获得Mutex。

从实现机制角度上说，Latch的等待、唤醒机制，在很多平台上是使用操作系统的内核调用semop实现的，没有超时机制。而Mutex则是用内核调用semtimedop实现的，有超时机制。

可以Man一下这两个函数，比较一下。




bash-3.2# man semtimedop
int semop(int semid, struct sembuf *sops, size_t nsops);
int semtimedop(int semid, struct sembuf *sops, size_t nsops,
const struct timespec *timeout);




semtimedop比semop多了一个参数，就是最后的一个const struct timespec *timeout，即超时时间。用Linux下的strace或UNIX下的Truss，可以很简单地发现Latch和Mutex函数的区别。

另外，所有种类的Mutex都没有持有者队列和等待者队列，如果等待同一Mutex的进程有多个，当持有者释放Mutex时，谁能获得只能凭运气，完全没有先来后到的规则。

总的来说，Mutex并不是简版的Latch，它的工作方式和Latch还是有很大区别的。下面，从Mutex基本形式上入手，全面了解一下Mutex。


4.3.1　Mutex基本形式

以共享模式的Mutex为例，它的共享模式非常独特，不用队列而用一个“引用计数”（Reference Count）的机制，记录有多少个进程正在持有共享模式的Mutex。在64位系统中，引用计数通常是一个占8个字节的整数。Latch没有引用计数的概念，但这还不是二者最本质的不同。Mutex和Latch最本质的区别还是在于本身形式上的不同。

之前曾有一个比喻，到游泳馆游泳，先在前台找服务员要一把锁，再将它锁在自己的储物柜上，Latch就好比这样一把锁。注意，用这个比喻的目的，是想说明锁和要锁的对象，二者是分离的，是两样东西。

Mutex更高级，它相当于储物柜上已经有锁，锁和储物柜是一起的，不需要再从其他地方拿一把锁。

打个比方，Latch的锁如图4-39所示。

[image: ]


图4-39　Latch的锁示意图

它只是一把锁，它要被锁到门上去，“锁”与“门”是分开的。需要上锁的时候，用一把锁将对象锁上。

而Mutex的锁如图4-40所示。
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图4-40　Mutex的锁示意图

它的锁和门是一体的，门上自带了锁。Mutex就是这样，锁和要锁的对象是一起的，不可分割。

在Oracle中，Latch的形式如图4-41所示。

每个Latch都是一小块内存，这一小块内存，就是前图中的“锁”。加“锁”的过程就是某个“锁”和某个对象互相指向，即将对象地址写入Latch池中的某个Latch中，并将Latch地址写入到对象中。

而所有Latch内存合起来，就是一个Latch池。Latch池是一整块内存，其大小根据单个Latch大小、Latch数量计算。在启动实例时分配。可以用v$latch观察Latch池中数据。

而Mutex中的锁则如图4-42所示。
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图4-41　Oracle中Latch的形式
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图4-42　Mutex中锁的形式

Mutex没有了锁池，当然也不需要和对象互相指向。Mutex被植入到对象内部。每一个可能加Mutex锁的对象，其大小会比以前大些，多出来的部分就是Mutex，如图4-43所示。
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图4-43　使用Mutex前后对比

一个Mutex到底占多少字节呢？这个还没有定论，可以确定的一点是，Mutex肯定不大，几十字节左右。

其实一个Mutex的主体部分在64位系统中只占8个字节。这8个字节的变化、作用，在Mutex获得和释放的过程中很容易看出来。

这8个字节又分为两部分，在CPU是小端的平台，前4个字节（高位4个字节）通常记录正在操作Mutex进程的会话SID。后4个字节（低位4个字节）是引用计数，如果引用计数为0，代表Mutex正在以独占模式持有。

这8个字节被称为Mutex Value（即Mutex值），可以在视图v$mutex_sleep_history中的MUTEX_VALUE列查到每个Mutex的Mutex Value。


4.3.2　Mutex获取过程：原子指令测试并交换

关于Mutex的获取、释放过程，还是用一组图来说明一下吧。先看共享Mutex的操作流程。这里以软软解析时的Mutex为例。软软解析要以共享模式获得子游标堆6描述符上的Mutex，然后直到抓取操作完成，才会释放获得的共享Mutex。

假设有SID为1234的会话软软解析某Cursor，如图4-44所示。
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图4-44　软软解析某Cursor

这张图在前文中曾出现过，描述一条SQL所占内存结构。子游标堆6是用于保存执行计划的，它的堆描述符（DS）在父游标堆0中。

软软解析需要在子游标堆6的DS上加共享Mutex。加共享Mutex的步骤是这样的。

初始时，Mutex的值（即前文所说的Mutex Value）如图4-45所示。
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图4-45　初始Mutex的值

可以看到，前半部分和后半部分都为0。

Oracle进程在申请共享Mutex时，要先读取Mutex的“引用计数”到AX寄存器中。然后根据AX寄存器中的值（也就是原来的引用计数）得到Mutex_Value。

前文已经描述，Mutex_Value由两部分组合而成：申请Mutex的会话SID和引用计数。假设此处要申请Mutex的会话SID为1234，十六进制值是0x4D2。原来的引用计数加1后的值为1。那么此处的Mutex_value为：0x000004D200000001，这个值将被传入DX寄存器中。整个过程如图4-46所示。
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图4-46　Mutex_Value传入DX寄存器

图4-46包括两个步骤：一是将原引用计数值放入AX，此步结束后AX值为0；二是将AX中的值加1，得到新的引用计数，再和会话号0x4D2组合起来，构成新的Mutex_Value，然后将此Mutex_Value放入DX。这是获得Mutex的准备工作。接下来进程将使用“测试并交换”或“测试并设置”这样的原子CPU指令，实现“得到Mutex”操作。以“测试并交换”为例，在Intel的CPU中，指令名为cmpxchg。它会完成如下工作：

1）测试引用计数的原值（即AX中的值）和Mutex的Mutex_Value中的引用计数是否相同，如图4-47所示。
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图4-47　测试原值与引用计数是否相同

2）如果相同，说明从读取引用计数后，没有其他进程修改过引用计数，则Oracle将DX寄存器中的Mutex_Value传入Mutex中，如图4-48所示。
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图4-48　将DX中的Mutex_Value传入Mutex中

3）如果不相同，说明在读取引用计数后，已经有其他进程成功修改过引用计数，Oracle将新的Mutex_Value传入AX寄存器（接下来可以根据AX寄存器的值，判断Mutex是否获得成功），如图4-49所示。
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图4-49　将新Mutex_Value传入AX

这就是这条原子指令完成的工作，我们用了3个步骤、3幅图来说明这条指令的工作方式。但对调用者来说，它只是一条指令，只要调用它就可以了，由CPU中的电路来完成这3步操作，也就是说它是靠“硬”件实现的。这条指令是非常重要的，它是所有种类锁的基础，而且有时会以极高的频率重复执行，因此每个厂商都会对这条指令做些优化，保证在最短的指令周期完成它。

还有一点要保证，就是一定要在一条指令中完成上述3个步骤，中间不能有其他进程插进来。也就是说，这条指令的执行是不可被打断的。因此，它通常被称为原子指令。

在本例中，“测试并交换”执行后结果如图4-50所示。
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图4-50　测试并交换的执行结果

“测试并交换”结束，测试成功，进程将Mutex_Value传入Mutex中。此时Mutex值的前端为会话SID，后端引用计数为1。


4.3.3　Mutex获取过程：竞争与Gets资料的更新

3步“测试并交换”成功执行后，共享Mutex并没有完全设置成功。此时Mutex_Value的前端会话SID部分是0x000004D2，不是0值。这标志着进程是以类似独占模式持有Mutex的。真正的共享Mutex获取成功后，其Mutex_Value中会话SID部分将是0。

在完成一些设置内部状态信息的工作后，进程要马上将独占模式降为真正的共享模式。也就是将Mutex_Value中会话SID部分设置为0。

在还没有来得及降为共享模式时，如果此时另有进程也要以共享模式申请此Mutex，将会遇到等待。等待事件就是“Cursor：Pin S”这样的共享Mutex等待。

共享Mutex申请成功的标志就是Mutex_Value前端的会话SID部分为0，后端的引用计数在原来基础上加1。

假设此时有SID为1230的Session软软解析同一SQL，在堆6的DS上以共享模式申请同一Mutex。而当前的Mutex_Value是0x000004D200000001，0x4D2会话正处于共享Mutex还没有完全申请成功的阶段，那么此时会话1230的申请将被阻塞，过程如图4-51所示。
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图4-51　1230 Session申请同一Mutex

1230会话的Server进程先将原引用计数（值为1）读取到AX中，加1后和会话SID拼在一起传到DX中，构成Mutex_Value。

到“测试并交换”时，用AX中的值1和Mutex当前的Mutex_Value中的值对比，当前Mutex_Value值是0x000004D200000001，1和0x000004D200000001相比，结果当然不相等。测试不成功，DX寄存器的值不会送入Mutex_value，而是会送入AX寄存器中。Oracle根据AX寄存器的值，就可以判断出来Mutex是否早成功。在本例中，1230会话没有申请成功，接着它将进入Spin过程。循环255次，每次循环都将读取当前Mutex_Value的“引用计数”部分到AX中，比较AX和整个Mutex_Value是否相等。

一轮Spin、255次循环过后，如果也无法获得Mutex，1230会话将进入睡眠状态。睡眠很短时间后醒来，再开始一轮Spin，如果无法获得，再睡眠。然后就是不断地Spin、睡眠、Spin、睡眠，直到持有Mutex的进程释放为止。

每次进程在进入睡眠前，都会把一些Mutex的统计信息写入Mutex内存中。一个Mutex要占几十字节，也就是说，除Mutex_Value的8个字节外，还有很多字节。这些其余的字节就是用来记录Mutex相关的各种统计信息，比如获得次数（相当于v$latch的Gets）、睡眠次数（相当于v$latch的Sleeps）等。

但由于不像Latch那样有统一的锁池，因此Latch相关的统计信息都是放在锁池内存中的，这样集中存放，查询就比较方便，可以通过v$latch查看。Mutex是分散到对象中的，没有像Latch中“锁池”这样的东西，要统计Mutex信息，只能到各个对象内部才能找到。由于Mutex的统计不方便，因此很难像Latch那样根据统计信息判断问题了。

没有统计信息，Mutex一旦出现性能问题将无法排查。某个功能，如果无法排查问题，就算这个功能再好，也没有太大的实际意义了。因此Oracle做了一个折中方案，进程正常获得Mutex时，除了Mutex_Value外，为了让性能尽量地快、CPU消耗尽量地少，只设置Gets等几项简单的值。而且，对这些值不提供查询接口，也就是说你无法查到一个正常获得的Mutex的Gets次数。

但是，一旦Mutex要进入睡眠状态时，进程会将Mutex的Gets、Sleeps等资料传入内存中另一块集中的区域，不妨称之为“Mutex资料区”，并且有专门的视图查询这块区域中的信息，视图就是v$mutex_sleep_history和v$mutex_sleep。

但要注意，Gets列并不能实时反映Mutex的申请次数。因为只有当进程无法获得Mutex且要进入睡眠状态前，才将Mutex当前的资料值传入集中的“Mutex资料区”。

这样，就可以查询到出现竞争的Mutex的Gets。但对于没有出现过竞争的Mutex，还是无法查询它们的Gets值的。

一定要注意一点，“Mutex资料区”中的数据是静态的，进程在睡眠前将Mutex资料传入其中，之后，就算Mutex实际的资料变动了，“Mutex资料区”中的资料也不再变动。

比如Mutex的Gets，当进程申请获得某Mutex被阻塞进入睡眠时，Mutex当前实际的Gets值为20000。这个20000将被传入“Mutex资料区”。之后，进程获得Mutex了，另外还有其他进程也获得此Mutex了，它的Gets值已经增加到30000次了，但如果一直没有进程在获得这个Mutex时遭遇睡眠，“Mutex资料区”中的Gets将会一直是20000次。


4.3.4　Mutex获取过程：共享Mutex与独占Mutex

接着前文的例子继续描述，现在1234号会话正在申请共享Mutex，它已经成功地将Mutex_Value改成了十六进制4D2和1的组合，但它还没有完成共享Mutex的申请。它的下一步是将Mutex_Value中的会话号0x4D2改为0。另一个进程1230号会话正在Spin、睡眠的循环中。

目前1234号会话正以类似独占的方式持有Mutex（但不是独占），其他进程无法获得此Mutex。1234会话继续做着一些工作，比如设置Mutex_Value以外的其他一些信息，如Mutex的Gets等。

完成这些工作后，1234号会话将独占模式变成真正的共享模式。也就是将Mutex_Value部分中自己的SID部分清零，如图4-52所示。
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图4-52　将Mutex_Value中SID清零

这一步完成后，共享Mutex才算真正加成功。Mutex_Value的高位部分为0，低位部分的引用计数在原来基础上加1。当然，1234号会话的进程将唤醒睡眠的进程，睡眠进程被唤醒后，它的“Cursor：Pin S”等待事件结束。

一个进程在加共享Mutex时，会阻塞另一个进程以共享模式获得同一Mutex。此时产生的等待事件就是“Cursor：Pin S”类的等待事件。在进程成功加载共享Mutex后（或者说进程获得共享Mutex后），Mutex_Value值的前半部分将会是0，后半部分则是引用计数。这时将不会再阻塞其他进程获得共享Mutex。

1234会话成功获得了共享Mutex，当前的Mutex_Value是0x0000000000000001。然后1230会话被唤醒，它重新开始尝试加共享Mutex，步骤如下：

1）读取原引用计数的值1到AX寄存器。

2）用AX加1和会话号1230合并成Mutex_Value：0x000004CE00000002。

3）使用原子指令如“测试并交换”，对比AX中的值和现在Mutex中的Mutex_Value。AX中的值为1，现在Mutex中的值也是1。将新的Mutex_Value 0x000004CE00000002传入Mutex中。

4）修改Mutex中的其他资料。

5）将Mutex_Value的高位SID部分清零，Mutex_Value的新值为：0x0000000000000002。加共享Mutex结束。

加共享Mutex，就是要让引用计数加1。释放共享Mutex时引用计数再减1。

只要引用计数不为零，就是还有进程持有共享Mutex，这时如果有进程要获得独占Mutex的话会被阻塞。

共享Mutex通常都会持有很长时间，以软软解析为例，堆6 DS上的共享Mutex加载成功后，将一直持有到抓取完成、关闭游标时。

关闭游标时，1234号会话再次将Mutex_Value的前半部分设置为会话SID，后半部分设为当前的“引用计数”减1。整个过程和获得共享Mutex时一样。

总结一下共享Mutex的申请过程，先设置一共8个字节的Mutex主体值。64位系统中一条原子CPU指令一次也只能设置8个字节的值了。这8个字节前4个字节（高位4个字节）是SID，后4个字节（低位4字节）是引用计数。加共享Mutex就是要让引用计数部分加1。释放共享Mutex是将引用计数减1。成功获得共享Mutex后，Mutex_Value的SID部分将是0。

而独占Mutex在获得成功后，Mutex_Value的SID部分将一直是会话SID，引用计数部分一直是0。独占Mutex不会有多个进程一起持有，因此引用计数部分也一直为0。这是独占Mutex和共享Mutex的区别。


4.3.5　独占Mutex的获取和释放过程

获取独占Mutex的过程和共享Mutex相似，就是Mutex_Value值的高位字节是SID，低位是0。独占Mutex的持有时间通常都很短，不会像共享Mutex（例如，软软解析时的共享Mutex在解析时持有，到抓取结束、关闭游标时才释放）那样，持有很长时间。

独占Mutex申请具体的步骤可以用一组图来表示。

步骤1：先将AX寄存器的值设为0，如图4-53所示。

[image: ]


图4-53　设置AX为0

步骤2：设置DX寄存器值为0x000004D200000000，如图4-54所示。

步骤3：测试并交换，比较AX的值和Mutex_Value。AX寄存器中的值是0，Mutex_Value也是0，相等，测试成功。将DX寄存器中的值0x000004D200000000传送到Mutex中，作为当前的Mutex_Value，如图4-55所示。

[image: ]


图4-54　设置DX寄存器
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图4-55　测试并交换

至此，独占Mutex申请成功。也就是说，Mutex_Value值必须是0，独占Mutex才能申请成功。

独占Mutex将会很快释放，释放时的步骤和获取时不同。释放独占Mutex非常简单，因为进程已经持有独占模式的Mutex了，不需要其他机制保护，进程会直接将Mutex中的当前Mutex_Value值设置为0，即是释放独占Mutex。

这就是共享Mutex与独占Mutex的获取、释放过程。这其中涉及的引用计数方式，和以往的Library Cache Lock、Latch等内存锁还是有很大不同的。至于Latch和Mutex谁优谁劣，各人有各自不同的看法。Mutex算法更简单，也会更快。但Latch有一块专门的锁池，可以通过v$latch等视图观察锁池信息，调试更加方便。

从Mutex的特性上看，它不能取代所有的Latch。Mutex和Latch的主要区别之一是，Mutex和加锁对象是在一起的，而Latch和要加Latch的对象是分离的。可以考虑一下，比如Shared Pool Latch，它能用Mutex取代吗？显然是不能的，因为很多时候Shared Pool Latch的目的是保护Chunk的分配。也就是说，在申请Chunk内池时，进程还没有得到Chunk。这个时候又如何能在Chunk内放置Mutex呢？


4.3.6　Mutex获取过程：Sleeps与CPU

关于遭遇竞争时的Sleep，还有一些注意事项。

在11.2.0.1版本下，进程在Spin期间无法获得Mutex，Spin结束后，只会有短暂的睡眠，然后马上醒来重新尝试申请Mutex。如果还无法申请成功，进入下一轮Spin。下一轮Spin如果也无法获得Mutex，v$mutex_sleep_history的Sleeps列再次加1，短暂睡眠后，再醒来重试，如此循环往复。因此在这种情况下，可以观察到Sleeps列次数不断加1。只要进程无法获得Mutex，v$mutex_sleep_history的Sleeps列1秒钟之内可以增加成百上千次。

而且，由于睡眠时间太短，通常都是以毫秒为单位的，因此，大部分时间进程都在占用CPU，这样无疑会导致无法获得Mutex的进程大量消耗CPU，从而造成CPU紧张。

为了解决这个问题，在Oracle 11.2.0.3版本中加长了进程的睡眠时间，进程通常会睡眠一个完整的时间片，也就是10毫秒。因此，在Oracle 11.2.0.3后，无法获得Mutex不会导致CPU过度消耗。
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 在新发布的Oracle 12C中做了测试，Oracle 12C的Mutex工作方式和Oracle 11.2.0.3基本相同。也是当申请Mutex被阻塞时，在Spin期间无法获得Mutex，Spin结束后进程会睡眠10毫秒时间。



下面，在Oracle 11.2.0.1下做个测试，验证一下Mutex的Sleep过程。

在开始测试前，先介绍两个Oracle Mutex的函数。Oracle在解析时用kglGetMutex函数申请Mutex，之后调用sskgslcas函数执行“测试并交换”，以获得Mutex。然后根据AX寄存器的值，判断sskgslcas函数申请Mutex是否成功。下面，要在这两个函数上设置断点。

步骤1：准备测试语句。




SQL> select * from vage where rownum=1;
        ID NAME
---------- ----------------------------------------
         1 DDDDD
SQL> /
        ID NAME
---------- ----------------------------------------
         1 DDDDD
SQL> /
        ID NAME
---------- ----------------------------------------
         1 DDDDD




在某Session，将上面的语句执行3次以上。这样一来，这条语句以后再执行就是软软解析了。不过，这也不一定。换个会话，第一次执行此语句，还是软解析，第二次执行时，才是软软解析。

下面，换个Session再执行。

步骤2：另起一个Session并调试。




-bash-3.2$ sqlplus lhb/a
SQL*Plus: Release 11.2.0.1.0 Production on Mon Aug 5 13:29:28 2013
Copyright (c) 1982, 2009, Oracle.  All rights reserved.
Connected to:
Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 - 64bit Production
With the Partitioning, Automatic Storage Management and Data Mining options
SQL> select c.sid,spid,pid,a.SERIAL# from (select sid from v$mystat where 
rownum<=1) c,v$session a,v$process b where c.sid=a.sid and a.paddr=b.addr;
       SID SPID                            PID    SERIAL#
---------- ------------------------ ---------- ----------
       257 1235                             29          5




这是刚连接的Session，会话号257，对应服务器进程号1235。使用mdb调试1235进程如下：




bash-3.2# mdb -p 1235
Loading modules: [ ld.so.1 libc.so.1 ]
>




调试命令是mdb –p 1235，其他信息是mdb的输出。注意，mdb的命令提示符是“>”。

在命令提示符后，输入如下命令，在kglGetMutex函数处设置执行断点，让Oracle执行到kglGetMutex函数调用处时，停止执行流。




bash-3.2# mdb -p 1235
Loading modules: [ ld.so.1 libc.so.1 ]
> kglGetMutex:b<------------此处输入的命令
>




命令很简单，kglGetMutex:b。b就是设置断点。

步骤3：在被调试会话中执行测试SQL。




SQL> select c.sid,spid,pid,a.SERIAL# from (select sid from v$mystat where
rownum<=1) c,v$session a,v$process b where c.sid=a.sid and a.paddr=b.addr;
       SID SPID                     PID        SERIAL#
---------- ------------------------ ---------- ----------
2541235                             29         5
SQL> select * from vage where rownum=1;<---------测试SQL




这条测试语句的执行会被Hang住。因为mdb已经启动了，正在调试1235进程，没有mdb的命令，1235进程是不会开始执行的。

步骤4：使用mdb命令，让1235进程开始执行。

使用“:c”1235进程就开始执行了。下面是执行“:c”后的输出：




bash-3.2# mdb -p 1235
Loading modules: [ ld.so.1 libc.so.1 ]
>glGetMutex:b
mdb: failed to dereference symbol: unknown symbol name
>kglGetMutex:b
> :c<-----------------让1235开始执行
mdb: stop at kglGetMutex
mdb: target stopped at:
kglGetMutex:    pushq  %rbp
>




“:c”之后的东西是1235在执行过程中，发现要调用kglGetMutex函数，而我们已经在kglGetMutex函数处设置了断点，于是它停在调用kglGetMutex函数的命令后（具体是停在kglGetMutex函数的第一条机器指令处）。接下来要执行的指令是pushq %rbp，这是kglGetMutex函数的第一条指令（这是条堆栈寄存器入栈指令，所有函数执行的第一条指令基本都是它）。

步骤5：让1235进程再执行一次kglGetMutex。

这里需要用“:c”mdb命令让1235进程再次继续执行，它会停在第二次调用kglGetMutex函数处。因为在Sqlplus中，执行新的SQL时，会先关闭上一条SQL的游标。这是Oracle对Sqlplus的一个小优化。

第一次调用kglGetMutex时，关闭了上条语句的游标。第二次调用kglGetMutex时，才是在HASH链中搜索新SQL父游标句柄。下面，使用“:c”，跳到第二次Mutex调用。




bash-3.2# mdb -p 1235
Loading modules: [ ld.so.1 libc.so.1 ]
>glGetMutex:b
mdb: failed to dereference symbol: unknown symbol name
>kglGetMutex:b
> :c
mdb: stop at kglGetMutex
mdb: target stopped at:
kglGetMutex:    pushq  %rbp
> :c<-----------------让1235再次继续执行
mdb: stop at kglGetMutex
mdb: target stopped at:
kglGetMutex:    pushq  %rbp
>




第二次“:c”后，输出信息和第一次“:c”一样。Oracle又一次在kglGetMutex函数处停了下来。

使用$r命令，显示一下当前所有寄存器中的值。




> $r
%rax = 0x0000000000000000       %r8  = 0x0000000000000055
%rbx = 0x0000000000000080       %r9  = 0x000000038ac3ded0
%rcx = 0x0000000000000001       %r10 = 0x000000038e146a08
%rdx = 0x000000038b3c3938       %r11 = 0x000000038b39c2c0
%rsi = 0x000000038ac3dff8       %r12 = 0x000000038ac3ded0
%rdi = 0x000000000ceed648       %r13 = 0x000000038b318b00
                                %r14 = 0x000000000ceed648
                                %r15 = 0x000000038b3c3938




%rsi寄存器中就是Mutex的地址：0x000000038ac3dff8。这是一次软解析，这个地址在某个Hash Bucket中。

步骤6：让1235停在持有Mutex后。

刚才提到了，kglGetMutex要调用sskgslcas申请Mutex。在sskgslcas处再设置断点。




> sskgslcas:b<------------在sskgslcas处设置断点
> :c<--------------让1235进程继续执行,它会停在断点sskgslcas处
mdb: stop at sskgslcas
mdb: target stopped at:
sskgslcas:      movq   %rsi,%rax




在sskgslcas处设置断点并让1235进程继续执行，此时1235会停在sskgslcas处。sskgslcas的第一条指令是movq %rsi,%rax。

sskgslcas函数非常短小，只有几条指令。下面用mdb命令“::step”单步执行，直到sskgslcas函数结束。




>sskgslcas:b
> :c
mdb: stop at sskgslcas
mdb: target stopped at:
sskgslcas:      movq   %rsi,%rax
> ::step<--------------单步执行,还有下面4条命令,都是单步执行。
mdb: target stopped at:
sskgslcas+3:    lock cmpxchgq %rdx,(%rdi)
> ::step
mdb: target stopped at:
sskgslcas+8:    sete   %al
> ::step
mdb: target stopped at:
sskgslcas+0xb:  movzbq %al,%rax
> ::step
mdb: target stopped at:
sskgslcas+0xf:  ret    
> ::step
mdb: target stopped at:
kglGetMutex+0x46:      testl  %eax,%eax
>




sskgslcas只有4条指令，4次“::step”后，sskgslcas执行结束，退回到它的调用者kglGetMutex。这时Mutex已经加上了，但还没有完全成功。接下来要修改一些Mutex相关资料，然后将Mutex_Value高位部分设置为0。关于这一点，前文已经有很详细的描述，此处不重述。

步骤7：另起一个Session，让它等待。




-bash-3.2$ sqlplus lhb/a
SQL*Plus: Release 11.2.0.1.0 Production on Wed Aug 7 07:05:59 2013
Copyright (c) 1982, 2009, Oracle.  All rights reserved.
Connected to:
Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 - 64bit Production
With the Partitioning, Automatic Storage Management and Data Mining options
SQL> select c.sid,spid,pid,a.SERIAL# from (select sid from v$mystat where
rownum<=1) c,v$session a,v$process b where c.sid=a.sid and a.paddr=b.addr;
       SID SPID                            PID    SERIAL#
---------- ------------------------ ---------- ----------
        24 1358                             32         19
SQL> select * from vage where rownum=1;




另起一个会话，先查询一下SID、SPID这些信息，这一步一定要加的，要先确定此会话的SID，下面出现等待了，才能知道正是此会话产生的等待，再执行测试SQL。此时，执行被HANG住，查看等待事件。




SQL> col event for a45
SQL> set linesize 1000
SQL> select sid,event,p2raw from v$session where wait_class<>'Idle' order by event;
SID EVENT                     P2RAW           
--- ------------------------- ----------------
237 SQL*Net message to client 0000000000000001
 24 library cache: mutex X    000000FE00000000




24号会话在等待“library cache: mutex X”事件。这里将P2RAW显示了出来，它就是阻塞进程的Mutex的当前Mutex_Value值。前文说过，这个值前端是会话号，这里高位部分是0xFE，也就是254，正是254号会话阻塞了当前会话。通过这个值，可以找出是谁阻塞了其他会话，从而产生了Mutex等待。

步骤8：查看v$mutex_sleep_history。




SQL> col MUTEX_TYPE for a15
SQL> col location for a15
SQL> select * from V$MUTEX_SLEEP;
MUTEX_TYPE      LOCATION            SLEEPS  WAIT_TIME
--------------- --------------- ---------- ----------
Library Cache   kglhdgn2 106      69942898  435310538
Library Cache   kglpnal1  90             2         22
Library Cache   kglhdgh1  64             1         93
Library Cache   kglhdgn1  62             1          7




注意Sleeps的次数。打开set time on，再查两次。




SQL> set time on
07:16:06 SQL>
07:16:08 SQL> /
MUTEX_TYPE      LOCATION            SLEEPS  WAIT_TIME
--------------- --------------- ---------- ----------
Library Cache   kglhdgn2 106      79335039  498351837
Library Cache   kglpnal1  90             2         22
Library Cache   kglhdgh1  64             1         93
Library Cache   kglhdgn1  62             1          7
07:16:09 SQL> /
MUTEX_TYPE      LOCATION            SLEEPS  WAIT_TIME
--------------- --------------- ---------- ----------
Library Cache   kglhdgn2 106      79446462  499042149
Library Cache   kglpnal1  90             2         22
Library Cache   kglhdgh1  64             1         93
Library Cache   kglhdgn1  62             1          7




一次时间是07:16:08，一次时间是07:16:09，而这两个时间点间的Sleeps数值相差111423次。可以多查几次，会发现Sleeps的值一直飞速增加。




bash-3.2# vmstat 1 10
kthr      memory            page    disk     faults      cpu
r b w   swap  free  re  mf pi po fr s1 s2   in   sy   cs us sy id
 0 0 0 1106416 1354248 98 334 202 1 0 15  2  999  47024 1395 15 4 81
 0 0 0 807380 1130712   5  50  0  0 0  0  0 1215 165987 1240 47 4 49
 4 0 0 807300 1130624   0   7  0  0 0  0  1 1164 167632 1251 47 4 49
 0 0 0 807296 1130620   0   7  0  0 0  0  1 1092 165711 1207 47 4 49
 1 0 0 807296 1130620   0   7  0  0 0  0 16 1104 165693 1202 47 4 49
 0 0 0 807296 1130620   0   7  0  0 0  0  1 1233 165105 1263 48 4 49
 0 0 0 807296 1130620   0   7  0  0 0  1  3 1232 162845 1289 46 4 50
 0 0 0 807296 1130620   0   7  0  0 0  0  0 1139 163681 1222 47 4 49
 0 0 0 807296 1130620   0   7  0  0 0  0  1 1238 167689 1291 47 4 49
 0 0 0 807296 1130620   0   7  0  0 0  0  1 1100 163945 1205 46 4 50




CPU的Idle一直在50%左右，证明不但Oracle中的Sleeps资料一直在增加，CPU也一直在耗用。因为有两个CPU，有一个一直被进程用来不断地尝试获得Mutex，因此Idle就只有50%了。

再用ps看一下进程状态，1358进程也一直不是S状态，说明进程没有进入睡眠。




bash-3.2# ps -el|grep 1358
0 S 501 1233    1  0 40 20 ? 135820 ? ?  0:01 oracle
0 S 501 1323 1322  0 40 20 ? 135883 ? ?  0:00 oracle
0 O 501 1358 1357 50 89 20 ? 135453   ? 15:53 oracle




可以再使用prstat进一步看一下进程消耗CPU的程度。




bash-3.2# prstat
PID USERNAME  SIZE   RSS STATE  PRI NICE   TIME  CPU PROCESS/NLWP       
1358 oracle   529M  460M cpu0     0    0   0:08:46  50% oracle/1
974 grid       81M   27M sleep   59    0   0:00:16 0.1% ocssd.bin/14
872 grid      123M   53M sleep   59    0   0:00:14 0.1% ohasd.bin/38
………………




可以看到，1358进程占了50%的CPU。

这是Oracle 11.2.0.3前的版本中执行的情况。其实并不能说进程没有睡眠，而是它的睡眠时间太短了，不到一个CPU时间片（10毫秒）。这导致我们看到的CPU资料中，被阻塞的进程占满了一个CPU的资源。

在Oracle 11.2.0.3后，Oracle对Mutex的Sleep算法又作了调整。在进程无法获得Mutex后，会睡眠10毫秒（也就是一个CPU的时间片），然后醒来重新尝试。“重新尝试”的过程只需要很短时间（比10毫秒短很多），因此进程睡眠时间要远高于“重新尝试”的时间，这也就减少了进程对CPU的占用。

在Oracle 11.2.0.3之后的版本中测试步骤相似，有兴趣的读者可以如法炮制，不再具体列出。下面只给出在Oracle 12C中的测试结果。




bash-3.2# vmstat 1 10
kthr      memory       page  disk   faults     cpu
r b w   swap  free  pi po f0 s0  in   sy   cs us sy id
 0 0 0 610520 620688 44  0 -0  5 536  652  423  2  3 95
 0 0 0 356000 387448  0  0  0  0 608  613  473  1  1 98
 1 0 0 355920 387392  0  0  0  0 579  638  438  1  2 97
 0 0 0 355920 387392  0  0  0  1 598 2136  471  2  3 95
 0 0 0 355920 387392  0  0  0  0 605  582  449  1  1 98
 1 0 0 355920 387392  0  0  0  0 581  641  449  1  2 97
 1 0 0 355920 387392  0  0  0  1 635 4679  511  6 19 75
 1 0 0 355912 387416  0  0  0  0 602  566  444  2  1 97
 0 0 0 355912 387416  0  0  0  0 571  651  436  1  2 97
 0 0 0 355912 387416  0  0  0  1 590  627  444  1  2 97




这是一个进程被阻塞时的数据，Idle的比例还是很高的。cs列是上下文切换的次数，这一列的值也比Oracle 11.2.0.1版本有很大的降低。


4.4　Mutex与解析

前面说过，解析有硬解析、软解析和软软解析之分。解析的过程和逻辑I/O非常相似，I/O是根据文件号、块号等信息计算HASH值的，在解析时以SQL语句的文本为准计算HASH值。在得到HASH值后，I/O的步骤和解析后面的步骤惊人地相似，如图4-56所示。
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图4-56　解析步骤

根据HASH值，找到对应的Bucket，搜索Bucket后的链表，查找对应的父游标句柄。然后，在父游标堆0中查找子游标句柄。如果可以找得到就是软解析，如果找不到就是硬解析。

关于这张图涉及的内存结构，前文已有详细分析。下面总结一下相关的锁、Latch和Mutex。


4.4.1　Mutex类型

Mutex根据其作用分成不同的类型。常见的类型有Cursor Parent、Library Cache、Hash Table、Cursor Pin、Cursor Stat五种。在v$mutex_sleep和v$mutex_sleep_history中，都有一个MUTEX_TYPE列，就是产生等待的Mutex的类型。

不同Mutex类型对应不同的等待事件，通常Hash Table、Cursor stats和Cursor Parent类型的Mutex对应于“Cursor : Mutex”类等待，Library Cache对应“Library Cache : Mutex”类等待，Cursor Pin对应“Cursor : Pin”类等待。

硬解析时，所有类型的Mutex都会出现，软软解析通常只会有Cursor Pin型的Mutex。根据出现竞争Mutex的类型很容易定位问题。下面，结合解析流程，分析一下各种Mutex的使用。


4.4.2　HASH Bucket与HASH链

先从HASH Buecket和其后的链表开始。在Oracle 11g前的版本中，这一块的访问被Library Cache Latch保护。Oracle 11g后，已经不再使用这个Latch，而换成了Library Cache型的Mutex。注意不是HASH Table啊！我以前也是望文生义，觉得跟HASH表相关的应该用HASH Table型Mutex保护，其实不是这样的。

无论是软解析还是硬解析，进程都要以独占方式获得Library Cache型Mutex，然后才能访问HASH链。如果遭遇竞争，就会产生等待事件，这里的等待事件是Library Cache: Mutex X。

Latch有Latch Miss，为进一步判断问题，Mutex当然也有Mutex Miss。这里的Mutex Miss通常是kglhdgn1 62。可以在v$mutex_sleep_history中的LOCATION列找到Mutex Miss值。AWR报告中也有这个值，作为进一步判断Mutex问题的依据。

如果在一份AWR报告中，在Mutex Sleep Summary部分看到Location为kglhdgn1 62的Mutex竞争激烈，就说明在搜索HASH Bucket后的链表时遇到了竞争。


4.4.3　Handle（句柄）与Library Cache Lock

搜索HASH链的目的是查找父游标句柄，在找到父游标句柄后，需要再次以独占方式申请持有类型为Library Cache的Mutex。申请成功，才能访问父游标句柄内的信息。

如果在申请Mutx时遇到竞争，此处的等待事件也是library cache: mutex X，为了加以区分，此处的Mutex Miss通常是kglhdgn2 106。

在此处的Mutex保护下，进程将进一步获得父游标句柄上的Library Cache Lock。Library Cache Lock获得成功，Mutex被释放。也就是说，此处的Mutex代替的是以前版本的Library Cache Lock Latch。

Library Cache Lock Latch的作用也是保护Library Cache Lock获得和释放的过程，在Oracle 10g及之前的版本中，它保护Library Cache Lock获得和释放。但在Oracle 11g后，大部分时候，它会被Mutex取代。因此在Oracle 11g后，基本上不会再看到Library Cache Lock Latch的竞争。

子游标的句柄，还有其他对象的句柄上（比如SQL语句所涉及的表）都会有同样的Mutex和Library Cache Lock。


4.4.4　HASH Table型Mutex

找到了父游标句柄，也加上了Library Cache Lock，接下来，就是从句柄中取出父游标堆0的地址，并访问父游标堆0了。

父游标堆0中包含了所有SQL文本子游标的句柄地址。这些子游标句柄地址构成了“子游标列表”，如图4-57所示。
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图4-57　父、子游标的句柄

访问父游标堆0的主要目的就是在子游标列表中查找相应的子游标句柄地址。这里当然还要持有Mutex，注意此处会持有两种类型的Mutex，一种是Cursor Parent，另一种是HASH Table。

Oracle先持有Cursor Parent型的Mutex，访问父游标堆0中的其他信息，然后释放。再持有HASH Table型的Mutex，搜索子游标列表、查找子游标句柄地址，找到后释放Mutex。

这两种类型Mutex对应的等待事件都是“Cursor: Mutex S”。

搜索子游标列表的算法，从Mutex类型上推测应该是HASH。注意，此种类型的Mutex只保护子游标列表。如果此种类型的Mutex遭遇竞争，那说明一个问题：某条SQL版本过多。

HASH Table型的Mutex其实部分承担了以前版本的Library Cache Pin和Library Cache Pin Latch的作用。在HASH Table型的Mutex获得成功后，可以在x$kglob视图的KGLHDPMD列或x$kglpn视图中看到对象已经持有了Library Cache Pin，但其实持有的是HASH Table型Mutex。


4.4.5　执行计划与Cursor Pin

整个解析的过程会先访问HASH表，然后访问父游标句柄、堆0，再访问子游标句柄，最后，是子游标堆0和包含执行计划的堆6。子游标句柄的Mutex相关等待和父游标句柄类似，此处不重述。下面看一下子游标堆0和堆6相关的Mutex等待。

子游标堆0和堆6所加Mutex的类型是Cursor Pin，对应的等待事件是Cursor:Pin S或 Cursor:Pin Wait on X。

堆6的Cursor Pin型Mutex比较特殊，这个Mutex的位置并不在子游标堆6中，而是在父游标堆0中，因为子游标堆6的DS在父游标堆0中，如图4-58所示。
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图4-58　子游标堆0的DS

子游标堆6对应的Mutex地址在父游标堆0中。对于DBA来说，Mutex地址在哪儿无所谓。只需简单了解一点，硬解析时，需要以独占、共享模式，多次持有这两个堆上的Mutex；而在软解析时，通常不需要访问子游标堆0了，因为可以从父游标堆0中找到子游标堆6，Oracle会绕过子游标堆0，直接访问子游标堆6中的执行计划。

还有一种软软解析需要注意，它将子游标堆6的DS地址，保存在PGA中。因此软软解析时，什么都不需要，只需要子游标堆6上获得Cursor Pin型的Mutex，当然是以共享模式获取。直到关闭游标时释放共享Mutex。

在解析的每一阶段，总是会持有某些固定类型的Mutex。因此在解析阶段出现竞争时，通过Mutex、Latch可以非常简单地判断问题出在哪个环节。


4.5　通过Mutex判断解析问题

解析阶段出了问题，如何判断、如何解决呢？

解析阶段主要的竞争是各种Mutex和Shared Pool Latch，因此解析阶段的竞争，就是Mutex或Shared Pool Latch的竞争。

解决竞争，首先要判断问题出在哪个环节，是硬解析造成的竞争，还是软解析或软软解析造成的。其实这个很容易判断。


4.5.1 　硬解析时的竞争

硬解析需要所有类型的Mutex，包括Library Cache、Cursor Pin、Cursor Parent、HASH Table等。

硬解析还有一个和软解析、软软解析不同的特点，它需要申请多次Shared Pool Latch。而软解析只需要少量几次Shared Pool Latch，软软解析则不再需要Shared Pool Latch。

因此这个特点可以作为判断硬解析是否过多的标志。如果Shared Pool Latch竞争激烈，一定是硬解析过多，由于大量进程同时请求从共享池中分配内存所致。

还有一种情况是版本过多。如果同一父游标下有多个子游标同时硬解析，如前文所述，这会造成Library Cache Lock竞争。除了这个锁之外，保护“子游标列表”的Mutex也会遇到竞争。它的类型是独特的HASH Table型。

因此版本过多相关的硬解析非常容易判断，Library Cache Lock和HASH Table型的Mutex同时出现竞争。如果只有HASH Table型Mutex竞争，而没有Library Cache Lock竞争的话，说明是版本过多的父游标有很多并发的软解析。

在哪里可以找出哪种类型的Mutex有竞争呢？以AWR报告为例，比如下面这份AWR报告：Mutex Sleep Summary
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可以在AWR报告中的Mutex Sleep Summary部分，找到出现竞争Mutex的类型。在上面的示例中，HASH Table类Mutex的竞争排名第二，就是子游标版本过多所致。


4.5.2　软解析和软软解析

软解析也需要各种形式的Mutex。但在硬解析之后第一次软解析时，只会申请一两次Shared Pool Latch，而第二次软解析则不再需要Shared Pool Latch。而硬解析少则10次左右，多则将会申请几十次、上百次Shared Pool Latch。所以，Shared Pool Latch成为区别硬解析、软解析的关键。如果Shared Pool Latch竞争激烈，则是硬解析导致的问题，否则，就是软解析或软软解析的问题。

而软软解析和软解析的区别，从竞争Mutex的类型上也很容易看出来。下面先来看看软解析时需要申请的Mutex有哪些。
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 在搜索HASH Bucket后链表时，需要Library Cache型的Mutex。
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 访问父游标句柄时，也需要Library Cache型的Mutex。
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 访问父游标堆0、搜索子游标句柄列表时，需要HASH Table型的Mutex。
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 访问子游标句柄时，还是用Library Cache型的Mutex保护。
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 访问子游标堆6、读取执行计划时，需要Cursor Pin型的Mutex。

补充：有些类型的游标，比如动态游标，在解析完成后，如果使用绑定变量，在绑定步骤，将绑定变量值传入共享池，这一步还需要独占模式Library Cache型Mutex保护。如果是静态游标，绑定变量值不传入共享池，也不再需要独占模式Library Cache型Mutex。

软软解析，是将执行计划所在堆，也就是子游标堆6的DS（堆描述符）缓存到PGA中。下面来看看软软解析需要的Mutex。
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 在PGA Cache Cursor列表中搜索子游标堆6 DS地址，由于是在PGA中搜索，不需要任何Mutex、Latch。
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 根据得到的子游标堆6 DS地址，访问共享池中子游标堆6，读取执行计划。此步骤需要共享模式的Cursor Pin型Mutex。此处获取共享Mutex有可能遇到等待事件“Cursor：Pin S”。
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 如果使用绑定变量，将绑定变量值传入共享池，这一步需要独占模式Library Cache型Mutex保护。同样，如果是静态游标，此步并不需要独占模式Library Cache型Mutex。
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 执行、抓取结束后，需要释放共享Cursor Pin型Mutex，此处也有可能遇到等待事件“Cursor：Pin S”。

如果没有绑定这一步，或者开发人员使用的是静态游标，一次软软解析只会申请、释放一次共享模式Mutex，有可能造成两次“Cursor Pin：S”等待事件。如果有绑定步骤且使用动态游标，会再有一次Library Cache型Mutex，有可能造成一次“Library Cache：Mutex X”等待事件。这就是软软解析所需要的全部Mutex了，不需要任何Latch。也就是说软软解析造成的Mutex相关的等待事件，最多只会有两次“Cursor：Pin S”和一次“Library Cache：Mutex X”。

因此软解析与软软解析的区别就容易总结了。

如果只有Cursor Pin型和Library Cache型Mutex竞争激烈，是软软解析的问题。如果还有其他Mutex等待，那是软解析的问题。如果再有Shared Pool Latch等待呢？那就是硬解析的问题了。


4.5.3　解决解析阶段的竞争

先说硬解析。硬解析过多，通常都是如下3个原因造成的：
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 没有使用绑定变量。
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 父游标版本过高。
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 共享池偏小，导致SQL频繁被老化。

第一种情况，没有使用绑定变量，这种情况容易判断，在s$sqlarea中查询SQL_TEXT列相似的SQL是否很多，这一点已经足以证明是否使用绑定变量。出现这样的问题，让开发修改应用是上上策。在数据库中设置cursor_sharing参数并不是一个明智的方法，虽然有时候只能这样做。

cursor_sharing参数的相关Bug很多，使用前先到MOS上搜索一下相关Bug，准备一下应急预案。

第二种情况，父游标版本过高过多，v$sql_shared_cursor视图可以帮助我们定位问题。这里要注意的是，Oracle 11g后Oracle的新特性Adaptive Cursor Sharing(ACS)，很可能造成版本过多问题。对于OLTP环境，可以考虑将此特性关闭。

如果是第三种情况，共享池偏小，可以使用前文中的方法，根据共享池“瞬时LRU链”长度和“周期LRU链”长度的比值，确认共享池是否偏小。如果的确偏小，可以考虑将共享池加大些。

如果是软解析导致的问题，解决方法除了调整应用、减少软解析外，最有效的方法，还是使用软软解析，化软解析为软软解析。因为软软解析只会申请两次“Cursor：Pin”型的Mutex，软解析相关的所有Mutex、Latch竞争都将不存在。

因此软解析过多而导致的竞争，主要还是看为什么没有使用软软解析，可能是因为session_cached_cursors参数不够大，导致被Cache的Cursor不够多。

很多人担心这个参数设得过大，被Cache的Cursor过多，会占用太多共享池内存。关于被Cache的游标占用内存的问题，前文已经有过描述，被缓存的Cursor，其最耗内存的部分—子游标堆6，是可以被覆盖的。Cursor的其他部分—父游标句柄、堆0，子游标句柄、堆1，这些内存结构是不能被覆盖，但这些结构只占Cursor全部内存的1/4左右。因此，缓存Cursor并不会使Cursor所占的内存被覆盖，不必过分担心缓存Cursor会占用过多共享池内存并导致共享池内存不足。

session_cached_cursors参数默认值是50，在频繁解析的情况下，这个值是不够的，可以将其加大。具体多大的值合适，不同的数据库有不同的值。

硬件析过多，可以通过使用绑定变量、加大共享池等手段，化硬解析为软解析来解决。软解析过多，可以通过将session_cached_cursors调大，化软解析为软软解析来解决。


4.5.4　过度软软解析竞争的解决

在这种情况下，解决的方法有两种，先谈一种。下面用一个简单的例子来讲解如何解决过度软软解析造成的争用。

步骤1：建立两个连接。一个是255号会话。




-bash-3.2$ sqlplus lhb/a
SQL*Plus: Release 11.2.0.1.0 Production on Mon May 20 20:55:25 2013
Copyright (c) 1982, 2009, Oracle.  All rights reserved.
Connected to:
Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 - 64bit Production
With the Partitioning, Automatic Storage Management and Data Mining options
SQL> select sid from v$mystat where rownum=1;
       SID
----------
       255




再建立一个连接，23号会话。




-bash-3.2$ sqlplus lhb/a
SQL*Plus: Release 11.2.0.1.0 Production on Mon May 20 20:53:02 2013
Copyright (c) 1982, 2009, Oracle.  All rights reserved.
Connected to:
Oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.1.0 - 64bit Production
With the Partitioning, Automatic Storage Management and Data Mining options
SQL> select sid from v$mystat where rownum=1;
       SID
----------
        23




步骤2：在两个会话中分别执行如下的测试用例。




SQL> declare 
  2    mcur number;
  3    mstat number;
  4    v_name varchar2(40);
  5  begin
  6    mcur:=dbms_sql.open_cursor;
  7    for i in 1..9000000 loop
  8      dbms_sql.parse(mcur,'select name from vage where id=1',dbms_sql.native);
  9      mstat:=dbms_sql.execute(mcur);
10  --  mstat:=dbms_sql.fetch_rows(mcur);
11  --  dbms_sql.define_column(mcur,1,v_name,40);
12  --  dbms_sql.column_value(mcur,1,v_name); 
13  --  dbms_output.put_line('查询结果:'||v_name);
14    end loop;
15    dbms_sql.close_cursor(mcur);
16  end;
17  /




测试用例是从上一个例子修改而成的，第10~13行是抓取、输出的结果。将这些步骤注释掉，目的很简单，就是只关注解析，不去管抓取而产生的逻辑读。

第9行“执行”也可以去掉，这一步虽然也很复杂，但是这一步不会申请任何Latch、Mutex或其他形式的锁。简单点说，Select语句的“执行”阶段，不会有任何等待。

步骤3：查看255、23这两个会话的等待事件。




SQL>  select sid,event,p1raw,p2raw,p3raw from v$session where sid in (255,23);
SID EVENT         P1RAW            P2RAW            P3RAW
---------------------------------------------- ----------------
23 cursor:  pin S00000000B893E1AB  000000FF00000002 0000000400000000
255 cursor: pin S 00000000B893E1AB 0000001700000004 0000000900000000




255和23号会话遭遇到了强烈的“Cursor：Pin S”等待。

简单说一下P1、P2、P3参数：在所有的Mutex等待中，这3个参数的意义都是相同的。P1参数是SQL的HASH值，此处B893E1AB转化为十进制，即：3096699307，通过这个很容易定位到SQL语句。




SQL> select sql_text from v$sql where hash_value=3096699307;
SQL_TEXT
------------------------------------------------
select name from vage where id=1




P2参数在文档中有介绍：Mutex value，Mutex值，前文中已多次提到。它的前半部分（高位部分）是SID。看一下这里的两个Mutex_Value的高位部分，一个是000000FF，255，另一个是00000017，即23。这里发生竞争的就是这两个会话：255号和23号。

对于P3参数，按文档中说法是Mutex where，这个值是Mutex Miss。在v$session视图中，只能看到Mutex where的编号，看不到具体的文字说明。文字说明对应v$mutex_sleep、v$mutex_sleep_history这两个视图的LOCATION列。

找到发生Mutex竞争的SQL语句，是解决软软解析时Mutex竞争的第一步。通过P1RAW列，很容易就能定位到SQL。要解决争用，需要在不影响语义的情况下适当地修改SQL。

步骤4：解决过度软软解析造成的竞争。

适当修改在这两个会话中执行的SQL。在255号会话中执行如下程序块：




SQL> declare 
 2    mcur number;
 3    mstat number;
 4    v_name varchar2(40);
 5  begin
 6    mcur:=dbms_sql.open_cursor;
 7    for i in 1..9000000 loop
 8      dbms_sql.parse(mcur,'select /*+SESS_255*/ name from vage where
 id=1',dbms_sql.native);
 9      mstat:=dbms_sql.execute(mcur);
10  --  mstat:=dbms_sql.fetch_rows(mcur);
11  --  dbms_sql.define_column(mcur,1,v_name,40);
12  --  dbms_sql.column_value(mcur,1,v_name); 
13  --  dbms_output.put_line('查询结果:'||v_name);
14    end loop;
15    dbms_sql.close_cursor(mcur);
16  end;
17  /




在23号会话中执行如下程序块：




SQL> declare 
 2    mcur number;
 3    mstat number;
 4    v_name varchar2(40);
 5  begin
 6    mcur:=dbms_sql.open_cursor;
 7    for i in 1..9000000 loop
 8      dbms_sql.parse(mcur,'select /*+SESS_23*/ name from vage where id=1',dbms_
        sql.native);
9      mstat:=dbms_sql.execute(mcur);
10  --  mstat:=dbms_sql.fetch_rows(mcur);
11  --  dbms_sql.define_column(mcur,1,v_name,40);
12  --  dbms_sql.column_value(mcur,1,v_name); 
13  --  dbms_output.put_line('查询结果:'||v_name);
14    end loop;
15    dbms_sql.close_cursor(mcur);
16  end;
17  /




能找到这两段代码的区别吗？很简单，两段代码中执行的SQL不一样。255号会话执行的SQL如下：




'select /*+SESS_255*/ name from vage where id=1'




23号会话执行的SQL如下：




'select /*+SESS_23*/ name from vage where id=1'




在两个SQL中，使用/*+……*/分别加上了一些不同的字符。/*+……*/通常用于添加提示，但如果所加的不是Oracle可以识别的提示，它将选择忽略所加的字符，不会报出任何错误。但是这样做以后，两条SQL的文本不再相同，由SQL文本产生的HASH值也将不同，它们执行的时候将分别进行硬解析。也就是说，它们相当于两条SQL了，只不过这两条SQL的执行计划是相同的。

由于已经是两条SQL，255会话和23会话各自针对一条SQL疯狂软软解析，由于两条SQL互不相关，因此不会造成任何竞争。等待事件如下：




SQL> select sid,event from v$session where sid in (255,23);
       SID EVENT
---------- ----------------------------
        23 SQL*Net message from client
       255 SQL*Net message from client




两个会话没有任何等待。

这样的做法，需要开发人员的配合。比如开发可以根据应用服务器的主机名、IP等信息，为不同的应用服务器上的SQL加上不同的/*+……*/字符。这样一来，本来所有的应用服务器集中解析一条SQL，现在就分散为解析多条SQL，竞争被成功地分散了。

一条SQL被人为地变成了多条SQL，当然会导致共享池内存耗用的增加，但为了解决竞争，多占点内存也是值得的。

除了这种方法外，还有一种方法，就是减少解析次数。


4.5.5　Select与执行

DML的执行阶段很容易理解，实际的修改操作就是在这阶段完成的。通过Dtrace观察可以发现，Select的执行阶段也是很复杂的过程。但是，整个执行阶段虽然做了很多事，却不需要任何Latch、Mutex等锁的保护。既然没有锁，执行阶段就不会产生任何争用，当然在此阶段，也就不会有任何等待事件。

前面提到，当软软解析过度、产生竞争时，除了在SQL中加/*+……*/字符，将一条SQL变为多条SQL外，还有一种方法是减少解析次数。

要减少解析次数，除了修改应用外，还有一个好方法，就是使用“一次解析，多次执行”特性。

先来看一个“一次解析，一次执行”的例子。

步骤1：确认会话号。




SQL> select sid from v$mystat where rownum=1;
       SID
----------
        22




22会话。下面，查看22号会话的解析次数和执行次数。

步骤2：在另外的会话中查看统计资料。




SQL> select name,value from v$sesstat a,v$statname b where a.statistic#=b.
statistic# and sid =22 and name in('parse count (total)','execute count');
NAME                      VALUE
-------------------- ----------
parse count (total)         166
execute count               257




步骤3：在22号会话中执行如下的PL/SQL代码块。




SQL> declare 
 2    mcur number;
 3    mstat number;
 4    v_name varchar2(40);
 5  begin
 6    mcur:=dbms_sql.open_cursor;
 7    for i in 1..1000 loop
 8      dbms_sql.parse(mcur,'select name from vage where id=:x',dbms_sql.native);
 9      dbms_sql.bind_variable(mcur,':x',1);
10      mstat:=dbms_sql.execute(mcur);
11      mstat:=dbms_sql.fetch_rows(mcur);
12      dbms_sql.define_column(mcur,1,v_name,40);
13      dbms_sql.column_value(mcur,1,v_name); 
14      dbms_output.put_line('查询结果:'||v_name);
15    end loop;
16    dbms_sql.close_cursor(mcur);
17  end;
18  /
PL/SQL procedure successfully completed.




这段程序执行了1000次循环。循环当中，第8行是解析，第10行是执行。每执行一次循环，必须执行一次解析和执行。这就是“一次解析，一次执行”。

步骤4：再次查看22号的统计资料。




SQL> select name,value from v$sesstat a,v$statname b where a.statistic#=b.
statistic# and sid =22 and name in('parse count (total)','execute count');
NAME                      VALUE
-------------------- ----------
parse count (total)       1219
execute count             1328




无论是解析次数还是执行次数，都增加了1000多次。

下面，在不影响程序输出结果的基础上，将代码做如下改动：




SQL> declare 
 2    mcur number;
 3    mstat number;
 4    v_name varchar2(40);
 5  begin
 6    mcur:=dbms_sql.open_cursor;
 7    dbms_sql.parse(mcur,'select name from vage where id=:x',dbms_sql.native);
 8    for i in 1..1000 loop
 9      dbms_sql.bind_variable(mcur,':x',1);
10      mstat:=dbms_sql.execute(mcur);
11      mstat:=dbms_sql.fetch_rows(mcur);
12      dbms_sql.define_column(mcur,1,v_name,40);
13      dbms_sql.column_value(mcur,1,v_name); 
14      dbms_output.put_line('2é- 建??'||v_name);
15    end loop;
16    dbms_sql.close_cursor(mcur);
17  end;
18  /
PL/SQL procedure successfully completed.




注意第7行，解析放在了循环之外。由于使用的是绑定变量，每次都解析同样的SQL：select name from vage where id=:x。不如将这一步放在循环之外，只解析一次，在循环之中，每次使用第9行的绑定命令，每次绑定不同的值，然后执行，抓取。

这段代码的作用，和前面一段代码完全相同。查看一下它所增加的解析次数和执行次数。




SQL> select name,value from v$sesstat a,v$statname b where a.statistic#=b.
statistic# and sid =22 and name in('parse count (total)','execute count');
NAME                      VALUE
-------------------- ----------
parse count (total)        1221
execute count              2329




执行次数从1328增到2329，增加了1001次。而解析次数，从1219增加到1221，只增加了两次。而这两次中，一次对应PL/SQL匿名块的解析，一次是匿名块中第7行的解析。

完成了相同的功能，但解析次数大大减少，这就是“一次解析，多次执行”。

但是，这是针对PL/SQL，如果客户端是JDBC这样的瘦客户端，又要如何才能使用“一次解析，多次执行”方法呢？在应用服务器的连接池中，通常都有缓存游标数量的配置项，这里的Cache Cusor（缓存游标），和数据库端的session_cached_cursors参数并不一样。

应用服务器端的缓存游标，可以实现当执行到“关闭游标”命令时，跳过关闭命令，而不会将关闭命令发送给Oracle服务器运行。而在数据库端的session_cached_cursors，会理解为关闭游标命令已经传到Oracle服务器端，也就是说，对前端应用服务器来说，Cursor已经关闭了。

由于Cursor在程序发出关闭命令时，并没有真的关闭，只是跳过了关闭游标命令，那么，下次程序再执行“Open Cursor”命令，也将被跳过，因为Cursor并没有真的关闭，自然也就不需要再打开。

而对于数据库端的session_cached_cursors来说，Oracle会实际执行关闭Cursor过程。不过会额外记录些信息，让下次的解析过程更简单、更快。虽然是软软解析，但还是会有一个解析过程。

应用服务器端缓存游标，目的当然不仅仅是为了再次执行同样的SQL时，跳过Open Cursor命令。游标没有被关闭，再次执行时，不但打开环节可以跳过，一并被跳过的还有解析环节。

因此应用服务器再次执行被缓存的游标，只需要为游标绑定一个新值即可，不再需要解析。这就是应用服务器端的“一次解析，多次执行”。

下面，用一组图来说明这个问题。

有一个3层的企业网架构，如图4-59所示。
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图4-59　一个3层的企业网架构

假设终端用户要执行登录操作，如图4-60所示。
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图4-60　用户发出登录请求

某最终用户发出登录请求，ID为1234，此登录请求被传送到应用服务器B。在应用服务器B上，登录程序一定有如下步骤的代码：




1. 打开Cursor
2. 解析Cursor：Select password from users where id=:x
3. 绑定，将绑定变量:x的值设为1234
4. 执行，抓取……
5. 关闭Cursor




应用服务器B依次执行这些代码，以完成用户的登录请求。当执行到步骤5“关闭Cursor”时，应用服务器B将跳过此步骤，Cursor不会被关闭。

接下来，另一位用户也发出了登录请求，ID为4321，此请求也被传到应用服务器B，如图4-61所示。

仍是如下的代码：




1. 打开Cursor
2. 解析Cursor：Select password from users where id=:x
3. 绑定，将绑定变量:x的值设为1234
4. 执行，抓取……
5. 关闭Cursor




由于Select password from users where id=:x的Cursor已经被应用服务器B缓存，本次执行代码，应用服务器将直接跳过第1、2步骤，直接将绑定变量:x的值定为4321，然后就继续下面的执行、抓取等步骤。这就是不使用PL/SQL程序的“一次解析，多次执行”。
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图4-61　另一位用户发出登录请求

“一次解析，多次执行”必将减少解析次数，降低解析时的争用。因此如果一个繁忙的系统面临软软解析竞争，除了将一条SQL分成多条外，另一种方法，就是本节所述的“一次解析，多次执行”。

对于一个繁忙的系统，在应用服务器层缓存适量的游标，对于减少解析带来的竞争、减少数据库服务器CPU的消耗都是很有帮助的。

使用应用服务器缓存游标不需要在数据库端做任何操作，通常应用服务器中会有类似Cache Cursor Number的设置，只需要设置这个参数，就可以指定每台应用服务器缓存游标的数量。

需要注意的是，应用服务器缓存游标，不同于数据库的session_cached_cursors。在应用服务器端被缓存的Cursor，因为游标没有被关闭，其所占共享池内存都不可被覆盖。而session_cached_cursors缓存的游标，前文已经有过介绍，其子游标堆6的内存是可以被覆盖的。两相比较，应用服务器缓存的游标将占用更多的共享池内存。

在AWR报告最前面的Instance Efficiency Percentages部分中，有一项性能指标：Execute to Parse %，即执行和解析的比，这个值越高越好。如果这个值为90%，代表平均1次解析，9次执行。如果这个值为40%，那就是平均1次解析，4次执行。


第5章　Redo调优与备份恢复原理

Redo的作用是恢复，Redo这个单词本意也是重做，重新将丢失掉的数据再做一遍。Redo机制是Oracle的核心机制，与性能关系密切。了解Redo的运行原理，对于解决Redo相关的性能问题是十分重要的。

从Oracle 10g开始新增了一种机制：In Memory Undo，简称IMU。它对Redo的内部原理、流程进行了不小的改动。但同时Oracle还会在有些时候让进程仍然使用非IMU（也就是原有机制）操作Redo。IMU和非IMU到底有什么区别呢？其实只要DUMP一下IMU和非IMU下Redo的格式，二者的区别就显而易见了。


5.1　非IMU与IMU Redo格式的不同

先以原有的、非IMU的方式为例。从Oracle 10g起，Oracle就默认工作在IMU下，可以通过修改隐藏参数_in_memory_undo将数据库改回非IMU方式。如下所示：




SQL> alter system set "_in_memory_undo"=false;
System altered.




下面做一个测试，分析一下如果一次性修改某表中的两行数据，Oracle会产生什么样的Redo。

以下是要更新的目标：




SQL> select * from vage where id<=2;
        ID NAME
---------- ----------------------------------------
         1 AAAAA
         2 BBBBBBB




待会就更新这两行数据。

更新之前先切换一下日志。




SQL> alter system switch logfile;
System altered.
SQL> select group#,SEQUENCE#,status from v$log;
    GROUP#  SEQUENCE# STATUS
---------- ---------- ----------------
         1         23 INACTIVE
         2         25 CURRENT
         3         24 INACTIVE




切换后新的当前日志文件是组2的第25号日志文件，它的状态目前是CURRENT。

下面开始更新。




SQL> update vage set name=lower(name) where id<=2;
2 rows updated.
SQL> commit;
Commit complete.




由于一切换到25号日志马上就会执行更新语句，因此，更新语句产生的Redo一定在Redo文件的前端。下面查一下组2具体对应哪一个文件。




SQL>  select group#,member from v$logfile;
    GROUP# MEMBER
---------- -------------------------
         1 /opt/oracle/h2/redo01.log
         2 /opt/oracle/h2/redo02.log
         3 /opt/oracle/h2/redo03.log




DUMP一下。




SQL> alter system dump logfile '/opt/oracle/h2/redo02.log';
System altered.




关于DUMP文件的位置，前文已经介绍过，这里使用最简单的方式，用show parameter dump命令找到user_dump_dest参数的值，这就是DUMP文件的位置。到这个位置处，用ls –lFrt命令使文件按时间顺序排序，被显示在最下面的、文件名中包含ora字样的文件就是刚刚产生的DUMP文件。

观察这个DUMP文件，前面的命令已经将AAAAA改为小写aaaaa，将BBBBBBB也改为小写bbbbbbb。根据这几个值，很容易就能在DUMP文件中找到修改对应的Redo信息。

Oracle Redo的信息是这样组织的：最大的是Redo Recorder，也叫Redo记录。每一条Redo Recorder中又分为多个Redo Change Vertor，也称为Redo改变矢量。

查看DUMP文件，可以发现上面例子中的事务产生的Redo Recorder和Redo Chage Vertor，如图5-1所示。
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图5-1　非IMU下Redo格式概览

上例中的事务共产生了两条Redo Recorder：一条Update，一条Commit。

Update的Redo Recorder，包含了被修改两行的UNDO段后映像和表块后映像。提交语句的后映像被放在了单独的Redo Recorder中。

另外，如果执行了两条Update语句，每条语句修改一行，而不是像上面一条Update修改两行。




SQL> update vage set name=lower(name) where id=1;
1rows updated.
SQL> update vage set name=lower(name) where id=2;
1rows updated.
SQL> commit;
Commit complete.




那么，Redo信息将如图5-2所示。
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图5-2　执行两条Updata语句

图5-2和图5-1的区别是，每条Update语句都对应单独一条Redo Recorder。

通常Oracle会尽量将每条DML语句的Redo数据放到一个Redo Recorder中，如果是不同的DML语句，肯定会分别对应Redo Recorder。这是非IMU下Oracle的一般方式。

下面，对比一下IMU下的情况。修改参数，让数据库运行在IMU方式下。




SQL> alter system set "_in_memory_undo"=true;
System altered.
SQL> shutdown immediate;
SQL> startup;
ORACLE instance started.
Total System Global Area  314572800 bytes
Fixed Size                  1219160 bytes
Variable Size              71304616 bytes
Database Buffers          239075328 bytes
Redo Buffers                2973696 bytes
Database mounted.
Database open.




重启是必须的，虽然这个参数可以动态修改，但将它由非IMU改成IMU后，还是要重启才能完全启用IMU特性。下面继续比较非IMU和IMU的不同。

在IMU方式下，执行两条修改语句。




SQL> update vage set name=lower(name) where id=1;
1rows updated.
SQL> update vage set name=lower(name) where id=2;
1rows updated.
SQL> commit;
Commit complete




像前面一样，DUMP一下日志文件，结果如图5-3所示。
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图5-3　IMU下Redo格式概览

在非IMU的情况下，两条Update、一条Commit将产生3条Redo Recorder。对比可以看到，在IMU下，所有Redo数据被放进了一条Redo Recorder中，包括提交在内的。这就是IMU和非IMU的最大区别之一。

除了合并多个Redo Recorder为一个之外，在IMU和非IMU下，Redo数据基本没有太大变化。Redo量的多少也没有太大变化，只是将原来需要存储在多条Redo Recorder中的信息，放到了一条Redo Recorder中。

可以这样说，IMU对于Redo的影响，就是减少了Redo Recorder条数。

难道Oracle费了半天劲做出来的IMU，就是为了改变Redo Recorder的数量？

没错，IMU减少了Redo Recorder数量，因而也减少了Redo相关的竞争。

为什么在Redo Size不变的情况下，Redo Recorder少了，竞争就可以减少呢？因为每生成一条Redo Recorder，都意味着要取得一次Redo相关的Latch，并向Log Buffer中传送信息。假设Redo数据共有1000字节，如果一条Redo Recorder放330字节，那么1000字节的Redo数量将被分成3条Redo Recorder，进程则要进行3次如下的流程：申请Redo 相关Latch，向Log Buffer中传送信息，释放Redo相关Latch。如果将1000字节的Redo数据放进一条Redo Recorder，那么只需执行相关流程一次即可。

因此，在Redo数量没有减少的情况下，Redo Recorder的条数减少，可以缓解Redo相关Latch的竞争。这是IMU特性带给Redo的最大好处。

除了上述特性外，IMU下Redo Change#的顺序也有了很大的不同。

当第一条Update执行时，会马上产生最前面两条Redo Change#：11.9和5.2。当第二条Update执行时，产生第二个11.9的Change#。提交时，将产生5.4的Change#和后面两条5.1的Change#。顺序为什么会变成这样呢？


5.2　解析Redo数据流

当用户发出DML语句，想要修改某个块中的数据时，比如用户执行了下列命令：




update vage set name='aaaaa' where id=1;




假设这条语句要修改的行是4号文件4899号块中第一行（0号行），NAME列原来的值是AAAAA。

在非IMU下，一条Redo Recorder的流程如图5-4所示。

下面解释一下这个图中的步骤。

1）服务器进程从共享池保存的SQL语句中取出命令文本里的目标值aaaaa，并传送到PGA中。

2）从表块Buffer中读取AAAAA到Log Buffer。这一步是生成UNDO对应的Redo数据。也就是5.1类型的Redo Change#。当然，被写入到Log Buffer中的不只是AAAAA这条数据，还有所有Redo Change#中的其他数据信息。不过这些数据是先在PGA中生成，再传入Log Buffer的。另外，由于是第一条Redo Change#，在它之前，还要在Log Buffer中先生成Redo Recorder Header。
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图5-4　非IMU下Redo数据流程图

3）从PGA中将目标值aaaaa传送到Log Buffer中，这一步是生成表块的Redo数据，也就是11.9。同样，还是先要在PGA中生成与此Redo Change#相关的其他数据，复制到Log Buffer中，然后将目标值（也就是表块后映像）再复制到Log Buffer中，构成一条完整的Redo Change#。

4）Redo Recorder生成完毕，开始修改数据块。先修改UNDO块，从表块Buffer中将AAAAA传送到UNDO块中。这一步是修改UNDO块Buffer，这一步完成后，UNDO的Buffer将变成脏Buffer。

5）从PGA中将目标值aaaaa传送到Buffer Cache的表块Buffer中。这一步完成后，表块Buffer也会变成脏块。此步骤完成后，Update命令执行结束。

6）当LGWR活动时，或在用户提交时，将执行此步骤，以便将事务Redo Recorder所在的Redo块写到Redo文件中。

这就是非IMU方式下Redo相关数据的流程。

下面再来看看IMU下Redo数据流程，如图5-5所示。
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图5-5　IMU下Redo数据流程图

1）此步骤和在非IMU下的一模一样，服务器进程将从共享池保存的SQL语句中取出目标值aaaaa，传送到PGA中。

2）从表块中读取前映像值AAAAA，并传送到共享池中的UNDO IMU区。本应该在UNDO块中生成的回滚记录，在IMU下先移到了共享池中。这样做的目的是为了改造Redo数据的流程，将多条Redo Recorder合并成一条。除此以外，还可以减少CR构造时的负担，提高性能。IMU是Im Memory Undo的缩写，就是指此步骤后形成的结果：将UNDO信息暂时存放在共享池的IMU区，而不是先向UNDO块中写入。另外，还会在共享池中IMU区的UNDO记录附近生成修改UNDO块对应的Redo Change#信息。

UNDO块对应的Redo Change#信息暂时不会放入Private Redo Strand Area（私有Redo区），而是仍在UNDO IMU区中。因此这时UNDO块还没有被修改，还不必为UNDO块生成Redo。

3）在共享池中的私有Redo区中生成Redo Change#。注意，这里的Redo Change#数据是与表块相关的，而不是UNDO块。从PGA中读取目标值aaaaa，传送到共享池中的Private Redo Strand Area（私有Redo区）。同时还会在私有Redo区中生成Redo Change#所需的其他信息。此步骤等于将本应在Log Buffer中生成的Redo Change#先移到共享池中。

4）从Private Redo Strand Area中读取目标值aaaaa，传送到表块Buffer中，覆盖原来的值AAAAA。这一步完成后，表块Buffer也会变成脏块。

在IMU下，修改命令只执行到这里。修改命令运行期间，不会向Log Buffer中传送数据，而是在共享池中分配一块专门的缓存，Redo Change#的各种相关数据暂时存放在共享的这块缓存中。UNDO中的前映像数据也是一样，先不向UNDO块Buffer中写，而在共享池中的IMU区中写。当然，在开始向共享池的IMU区或Private Redo Strand Area中写入数据前，会先获得In Memory Undo Latch。

Update命令执行完毕后，只有一个块变脏：表块。UNDO块此时还没有被修改，它的前映像数据还在UNDO IMU区中。

关于In Memory Undo Latch，简单提一下，这个Latch通常不造成竞争。它一般有多个，如果无法获得某一个In Memory Undo Latch，进程会再尝试申请另一个In Memory Undo Latch。如果所有的In Memory Undo Latch都被进程占用，那么当前进程将放弃申请In Memory Undo Latch，转而使用老的非IMU机制。因此，In Memory Undo Latch并不会引起竞争。

在IMU下，很多工作延迟到了提交时完成。在进程提交后的流程如图5-6所示。
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图5-6　提交后的流程

1）从UNDO IMU区将前映像复制到UNDO块的Buffer中。需要说明的是，在提交时这一步不一定是由Server进程完成的，有可能是由SMON进程完成的。SMON进程每3秒触发一次，每次醒来必做的工作之一就是从IMU区向UNDO块的Buffer中写前映像数据。如果进程提交时SMON还没来得及写，前映像数据就由提交的进程来写。SMON这样做的目的，是为了减少提交时Server进程的工作量，加快提交速度。这一步完成后，UNDO块的Buffer变成脏Buffer。注意，表块Buffer已经在UNDO块的Buffer被修改前变脏了。也就是在IMU下，表块的修改在UNDO块的修改之前，而UNDO块直到提交时才修改。

2）写Redo Change#到Log Buffer（表块Redo Change#，此例中为11.9型）。将目标值aaaaa（也可以说表块后映像）和Redo Change#相关数据，从共享池的Private Redo Strand Area中传送到Log Buffer。

3）写Redo Change#到Log Buffer（UNDO块Redo Change#，此例中为5.1型）：将共享池IMU区中前映像值AAAAA和附近的Undo块对应Redo Change#，传送到Log Buffer。注意，Redo中表块的Redo Change#在UNDO块的Redo Change#之前。因为在IMU下，表块是先被修改的，而UNDO块是后被修改的。因此，表块在Update命令时就被修改了，而UNDO块在Commit执行时才被修改。

4）将Log Buffer中表块对应的Redo Change#、UNDO块对应的Redo Change#，还有Commit语句生成的Change#，一次性写到Redo文件中。

了解了这个流程，上一节最后提到的有关Redo Change#顺序的问题就容易理解了。

如果执行下列命令：




update vage set name=lower(name) where id=1;
update vage set name=lower(name) where id=2;
commit;




原有的（非IMU）机制下，Redo Change#的顺序如图5-7所示。
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图5-7　非IMU下Redo Change#的顺序

在IMU机制下，Redo的顺序会发生变化，如图5-8所示。
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图5-8　IMU下Redo Change#的顺序

为什么在IMU下Redo Change#的顺序会变，结合图5-4～图5-6这3张图，原因已经很清楚了，因为表块的修改提到了UNDO块的修改之前。


5.3　IMU与非IMU相关的Redo Latch

清楚了日志流程后，下面来分析Redo的调优。

先来看看新机制（IMU）下会有哪些和Redo相关的Latch。

[image: ]
 In Memory Undo Latch。在开始修改块之前，Server进程会先以独占模式、Nowait形式获得In Memory Undo Latch。

[image: ]
 Redo Allocation Latch。

前文已经有过描述，第一个Latch：In Memory Undo Latch并不会造成竞争。如果它无法获得，进程会转而使用老的、非IMU的方式。

第二个Latch：Redo Allocation Latch是进程一定要获得的，如果无法获得，进程将等待。但其实这里不会产生Redo Allocation Latch的等待，因为它和In Memory Undo Latch是一对，因此在这里它并不会造成等待。如果进程无法获得某个In Memory Undo Latch，进程将会尝试获得其他In Memory Undo Latch。只有在成功地获得了In Memory Undo Latch以后，才会进而申请和它对应的Redo Allocation Latch。

在这两个Latch的保护下，Server进程在共享池中分配IMU区和私有Redo区。

当这两个Area分配成功时，虽然它在公共内存共享池中，但这两个区域是进程“私有”的，因此，后面再操作这两个区域时，不再需要其他Latch了。

在进程提交时，会持有的Latch是：Redo Copy和Redo Allocation。

注意，此处的Redo Allocation Latch和前面保护私有Redo分配的Redo Allocation Latch，并不是同一个。此处的Redo Allocation Latch作用是在Log Buffer中分配空间，当空间分配结束后，这个Latch马上释放，然后在Redo Copy Latch的保护下，将Redo Change#从共享池复制到Log Buffer中。数据复制完成，Redo Copy Latch才会释放。

然后，会再次申请In Memory Undo Latch和Redo Allocation Latch，这次的目的是释放共享池中的IMU区和Private Strand Redo Area。而此时申请的Redo Allocation Latch和开始处的Redo Allocation Latch是同一个。

进程还会获得Messages Latch，向一个消息区中写入些信息，告诉LGWR“我已经提交”。

再来看看非IMU下的机制。进程执行修改命令时，Redo执行以下流程：

1）获得Redo Copy Latch。

2）获得Redo Allocation Latch，分配Log Buffer空间。

3）Log Buffer中空间分配完成后，立即释放Redo Allocation Latch。

4）写Redo数据到Log Buffer。

5）释放Redo Copy Latch。

上述步骤和IMU相似，但在非IMU下，如果进程的一个事务包括了多条修改命令，每条语句都要照这个步骤来一次。在IMU下，由于Redo Change#数据先被存放在了共享的Private Redo Area，因此即使事务有多条修改命令，也只会在事务最后提交时一次性写入Log Buffer中。因为向Private Redo Area中复制数据不需要Redo相关的Latch（它是进程私有的区域），只在最后提交时才从Private Redo Area中一次性写入Log Buffer中，这样一来，也只需要一次Redo Copy和Redo Allocation Latch。

因此IMU对Redo的贡献就是，在一个事务有多条DML语句时，减少了事务整体持有Redo Copy和Redo Allocation Latch的次数，从而减少了Redo Copy Latch和Redo Allocation Latch的竞争。

单个事务中的DML语句越多，使用IMU后，越能减少Redo Copy Latch和Redo Allocation Latch的竞争。

非IMU下的提交过程如下。

1）持有Redo Write Latch。

2）持有Messages Latch，然后向共享池中的消息内存中写一条给LGWR的消息。

3）释放Messages Latch。

4）持有Post/Wait Queue Latch。

5）唤醒LGWR。

6）释放Post/Wait Queue Latch。

7）释放Redo Write。

8）开始等待Log File Sync事件。

非IMU提交时需要Redo Write Latch，而在IMU下已经不需要这个Latch了。


5.4　Redo Allocation Latch

先来分析一下新的IMU中的Log Buffer的使用规则。在IMU下，整个Log Buffer称为Public Redo Area，它通常会被分为多个Public Redo Strand Area。数量受CPU数量和隐藏参数_log_parallelism_max控制。每一个Public Redo Strand Area都由一个Redo Allocation Latch保护。

进程要向Log Buffer中写数据时，先以NoWait方式申请一个Redo Allocation Latch，v$latch_children视图的IMMEDIATE_GETS列会加1。得到Latch后向此Latch保护的Public Redo Strand Area中写数据。

如果不能得到该Latch，还以NoWait方式申请另一个Redo Allocation Latch。如果重新申请也得不到，假设Log Buffer中共有3个Public Redo Strand Area，那么，这时进程将以Willing Wait方式申请最后一个Redo Allocation Latch。如还得不到，将一直等待。

为了方便，这里假设整个Log Buffer被分成两部分，即有两个Public Redo Strand Area。Log Buffer的使用规则如图5-9所示。
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图5-9　Log Buffer使用规则

在图5-9中，Log Buffer被分为两个区域，它们被两个Redo Allocation Latch保护着。

在共享池中有多个Private Redo Strand Area，每个私有的Area也都由一个Redo Allocation Latch保护。

进程要修改块、产生Redo数据时，先获得In Memory Undo Latch和Redo Allocation Latch（图5-9中上面的Latch）。只要得到Latch，就得到了一块Private Redo Strand Area，然后就可以向私有区中复制数据了。因为是私有区，所以在向它里面复制数据时不再需要Latch或其他锁的保护。

如果一个事务有5条DML语句，执行第一条DML语句时申请获得In Memory Undo Latch和Redo Allocation Latch，得到Private Redo Strand Area，然后释放这两个Latch。后4条DML不再需要Redo相关Latch，可以直接在Private Redo Strand Area中生成Redo Change#。

当提交时，提交对应的Redo Change#也会先在Private Redo Strand Area中生成好，然后获得Redo Copy Latch，再获得图5-9中下面的两个Redo Allocation Latch中的一个，然后在Log Buffer中的某一个Public Redo Strand Area中分配一块空间。得到空间后马上会释放Redo Allocation Latch，在Redo Copy Latch的保护下，会将事务所有Redo相关的数据从Private Redo Strand Area复制到Public Redo Starnd Area中。

以包含5条简单DML的事务为例，在整个事务（包括最后的提交）中，以前竞争最激烈的、保护Public Redo Starnd Area的Redo Allocation Latch只被申请了一次。

对比一下非IMU下的情况，如图5-10所示。
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图5-10　非IMU下的情况

没有了前面一排共享池中的Rrivate Redo Strand Area，每一条DML语句的Redo Change#将在PGA生成好后马上复制到Log Buffer中。如果事务有5条DML，每条DML都必须申请一个Redo Allocation Latch，提交时也是。这两个Redo Allocation Latch，将要申请6次（5条DML语句和一条Commit）。相比之下，IMU只需要申请这两个Redo Allocation Latch一次。最有可能成为竞争焦点的这两个Redo Allocation Latch，在IMU下的竞争将大大降低。

虽然共享池中保护私有Redo区的Redo Allocation Latch有很多，但也可能会有竞争。如果Redo Allocation Latch有了竞争，如何区分是由保护私有Redo区还是公有Redo区的Redo Allocation Latch造成的竞争呢？

很简单，看Latch Miss。私有Redo区的Latch Miss通常会有kcrf_pvt_strand_bind、kcrf_pvt_strand_unbind。公有Redo区的通常会有kcrfw_redo_gen: redo allocation 1。


5.5　Log Buffer空间的使用

仍以Log Buffer被分为两部分为例来进行说明，也就是说有两个Public Strand。

假设现在有几个Server进程在完成用户的DML，它们产生的Redo数据被送到了Log Buffer中。

先以非IMU为例，流程如下：假设进程A先执行一条DML语句，它的Redo Change#数据写入Log Buffer中，如图5-11所示。

进程A先要获得Redo Copy Latch和Redo Allocation Latch，然后在Redo Allocating Latch的保护下，在Log Buffer中分得一块空间。
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图5-11　Redo Change#写入Log Buffer中

空间分配是很快的，Log Buffer的空间是循环且线性使用的。线性的意思就是在使用过程中不会跳过某个块。另外，针对每个Public Redo Strand Area，Oracle会用一个变量记录空间当前的使用位置。对应到图5-11，可以认为图中的“箭头”就是这个变量。所谓“空间分配”就是修改这个变量。当然，修改变量操作要在Redo Allocation Latch的保护下进行。变量修改完毕，Redo Allocation Latch马上就会释放掉。

空间分配完毕，接下来在Redo Copy Latch的保护下，向刚刚分得的空间中写入Redo Change#数据，如图5-12所示。

Redo Allocation Latch已经释放，Redo Change#数量被复制到刚刚分得的空间中。在A进程向Public Redo Strand Aare中复制数据的同时，另外的进程可以申请获得同一Public Redo Strand Area的Redo Allocation Latch，请求分配空间。

假设进程B在申请Redo Allocation Latch，请求分配空间的同时有进程C也在申请Redo Allocation Latch，请求分配空间。它们两个可以同时进行，因为有两块Public Redo Strand Area，对应也有两个针对Log Buffer空间分配的Redo Allocation Latch，如图5-13所示。

两个进程同时获得Redo Allocation Latch，当然是各自获得某个针对Public Redo Strand Area的Latch。之后则修改各自Public Redo Strand Area的位置变量，得到空间。
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图5-12　向分得空间中写入Redo Change#数据
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图5-13　同时分配空间

在Redo Copy Latch的保护下，它们会同时向各自的空间中写入Redo Change#数据，如图5-14所示。
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图5-14　同时写入Redo Change#数据

在有多个CPU或多个CPU核的情况下，两个进程可以同时向不同的内存中复制数据，而且互相之间不会影响。所以，在图5-14中，进程B和进程C可以同时向Log Buffer中复制数据。

接下来，假设进程D向图5-14左边的Public Redo Strand Area写入Change#数据，而进程A向图5-14右边的Public Redo Strand Area写入Change#数据。
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图5-15　进程A和进程B同时写入数据

再假设图5-14左边的公有Redo区的第一个块已经满了，如图5-15所示（用灰色的底色代表第一块满了）。图5-14右边的公有Redo区第一个块还没满。

几个进程的事务继续发展。进程A和进程D又向图5-15左边的公有Redo区中写入Redo Change#数据，当前的Log Buffer如图5-16所示。
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图5-16　左边第一个块已经满了

假设进程A、B、C、D都没有提交（也就是事务1、2、3和4都没有提交），但是LGWR至少每3秒会活动一次。

3秒到了，LGWR醒来刷新Log Buffer（刷新就是写Log Buffer到Redo File），它要写哪些块呢？很简单，答案是Log Buffer中所有已经满的块，如图5-17所示。

在图5-17中，左边公有Redo区的第一个Log块满了，它会被LGWR写入磁盘中。写过的Log Buffer块将被标记为可覆盖，如图5-18所示。

假设现在有进程提交，比如进程A提交，进程A的事务是事务1。事务1的Redo Change#所在的Log Buffer块都将被写入磁盘中，如图5-19所示。

事务1提交了，事务1的Redo Change#分别在两个Log Buffer块中，但这两个块都没有满，没满也要写入磁盘中，因为事务提交了。

LGWR是以Log Buffer块为单位写磁盘的，一次最少也要写一个Log Buffer块。事务1的Redo Change#分布在两个未满的Log Buffer块中，这两个块却被LGWR写入磁盘。

未满的空间被称为“Redo浪费”，可以在v$sysstat的Redo Wastage中查看总体浪费的空间大小。
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图5-17　将已满的块写入Redo File中
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图5-18　写过的块被标记为可覆盖
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图5-19　事务1提示，写事务1对应Log Buffer块到磁盘

存在“浪费”是必须的，512字节已经是所有磁盘系统中最小的I/O单位了。假设一个512字节的块只被写入了200字节数据，LGWR会将整个块512字节写入磁盘。下次如果Server进程接着从201字节写入数据，有时将不得不先从磁盘将整个块512字节读入缓存，在缓存中从201字节开始写数据。而如果选择“浪费”块后面的312字节不写新数据了，Server进程会向下一个块中写数据，这将可以避免一次读512字节到缓存中这个操作。因此，浪费也是为了提高LGWR的写入性能。

继续前面的例子，假设某一次Server进程要将Redo数据写入Log Buffer中，而Log Buffer的样子如图5-20所示。

Log Buffer的所有块都是未写入磁盘文件的Change Vertor，这时要向Log Buffer中写数据的Server进程会紧急通知LGWR马上刷新Log Buffer（写Change Vertor到磁盘），然后进程只能等待Log Buffer Space事件，直到LGWR通知Server进程Log Buffer已经有可覆盖的空间为止。

Log Buffer Space等待事件的产生原因主要是以下两点。

1）Redo数据太多了。

2）LGWR写得不够快。

解决Log Buffer Space等待事件的方法当然也只能从这两个方面入手：减少Redo数据，或者是加快LGWR的写性能。
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图5-20　Log Buffer中未写入磁盘的Change Vertor

还有一种方法可以缓解Log Buffer Space等待事件，就是增大Log Buffer的空间大小。但这只能起到缓解的作用，而无法真正解决问题。要解决问题还只能从上面所说的两个方面入手。而且，调节Log Buffer大小还要重建数据库，因此Log buffer参数通常保持默认值，很少调整。


5.6　LGWR与Log File Sync和Log File Parallel Write

前面已经详细描述了Oracle使用Log Buffer的流程。接下来探讨另一个重点问题：Log File Sync和Log File Parallel Write的关系。

Log File Parallel Write是LGWR进程写Log Buffer到Redo File时的等待事件。Log File Sync是前台进程从提交开始到提交完成的等待事件。通过对比它们两个等待的时间，通常可以判断用户的提交是否存在问题，以及问题最终在哪里。

为了更好地理解这两个等待事件的关系，需要先理解提交过程都涉及哪些锁、Latch或等待事件。

整个提交过程的锁、Latch或等待事件如图5-21所示。
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图5-21　提交的过程

通过图5-21，可以很清楚地看到整个流程：从Server进程发出提交命令，到LGWR完成I/O、通知Server进程I/O完成等。

看了这张图，Log File Sync和Log File Parallel Write的关系就非常清楚明了了。前台进程Commit后，还有一些处理UNDO等操作，比如在IMU下，提交时要修改UNDO块。笔者把这些操作列为“前台进程处理提交准备工作”。

准备工作完成后，Server进程得到Messages Latch，设置消息“我提交了”。然后获得Post/Wait Queue Latch，唤醒LGWR。Server进程紧接着会登记等待事件：Log File Sync，开始等待。然后转入睡眠。

LGWR在Server进程获得Messages Latch、设置消息后，就被马上唤醒。它醒来后会先获得Messages Latch，查看Server进程留给它的消息，同时设置一条消息，声明“我已醒来”，然后使用CPU做了很多事情。在图5-21中把这一块称作“完成写Redo准备工作”。使用Dtrace可以看到，在“准备工作”期间，LGWR调用了很多函数，这些函数有些是写Redo的准备工作，大部分则不太清楚它们的作用，不过有一点可以确认的是，这些函数运行期间不会有等待事件。这一阶段，就是需要CPU去做些事情了。如果CPU资源不成问题，这一阶段应该非常迅速就可以完成。

然后LGWR调用lgwr LWN SCN Latch、mostly latch-free SCN Latch和KTF sga latch，这些Latch很少使用，它们很少会遇到竞争。

再接下来，LGWR会申请保护Log Buffer中每个Public Redo Stand Area的Redo Allocation Latch。注意每个Public Redo Strand Area都要申请保护自己的Redo Allocation Latch。在得到Latch后，LGWR要确定写哪些Log Buffer块到Redo文件，确定之后马上释放Redo Allocation Latch。

注意在LGWR做这些事情时，发出提交命令的服务器进程一直在等待Log File Sync。

LGWR确定了写哪些Log块后，LGWR会再申请Redo Writing Latch，在Latch的保护下设置自己的状态：“我要开始写Redo文件了”，然后释放Redo Writing Latch。接着就开始I/O操作了。之后，LGWR将登记一个主动式的等待事件：Log File Parallel Write。

I/O操作完成，Log File Parallel Write等待事件结束，将再次申请Redo Writing Latch，改变自己的状态：“我已经写结束了。”

接下来，申请Redo Allocation Latch，修改刚刚写的Log Buffer，将刚写过的Log Buffer块状态改为“可覆盖”，然后释放Latch。

最后再次获得Messages Latch，写消息：“我已经完成本轮写Redo操作”。再获得Post/Wait Queue Latch，唤醒发出提交命令的服务器进程。

服务器进程醒来，Log File Sync等待事件结束。然后它会马上申请Messages Latch，查看LGWR写进去的回馈信息。如果回馈信息正常，则一次提交结束。

到这里，可以得出结论：Log file sync=CPU+几个Latch+Log File Parallel Write。

如果CPU资源不成问题，LGWR在申请Latch时也没有遇到竞争，Log File Sync的等待时间将会只比Log File Parallel Write略大。

如果Log File Sync远大于Log File Parallel Write的等待事件，只会为以下3种情况。

1）CPU资源紧张。

2）LGWR在申请Latch时遇到竞争。

3）同时提交的进程太多（见第2章2.1.5节的例子：等待事件的注意事项之二）。


5.7　IMU什么情况下被使用

前文讨论了很多IMU，在Oracle 10g后IMU是默认开启的。但是本章中还是有很多相关非IMU的内容。这是因为一直到Oracle最新版本12C，IMU和非IMU都是一起使用的。IMU并没有淘汰原有的非IMU机制。

在什么情况下，事务会选择IMU、什么事件下事务仍会选择非IMU的方式呢？

1）DML产生Redo太多，超过了共享池中的IMU区、Private Redo Strand Area中任一个的大小。当IMU和私有Redo区空间超出时，事务写在IMU区和私有Redo区中的数据将写出（IMU区的写到UNDO块中，私有Redo区中的写到Log Buffer中），它们原本所占的空间被标记为“可覆盖”，这个操作Oracle称为一次IMU Flushes，v$sysstat中的IMU Flushes资料值将加1。事务后续的DML将不再使用IMU机制，而使用原有机制。也就是DML将直接修改UNDO块，所有Redo直接写入Log Buffer。

2）RAC下不使用IMU。

3）如果打开了SUPPLEMENTAL LOG，也不再使用IMU。

4）Redo文件过小的时候，不使用IMU。当Redo文件小于50MB时，IMU将不会被使用。

5）如果修改_in_memory_undo参数为False，将不使用IMU。

6）当事务第一条DML语句运行时，申请IMU Latch没有成功，或申请Latch成功，但所有的IMU区、私有Redo区都被占用时，Oracle放弃IMU机制，本条DML和事务其后的所有DML语句都将使用非IMU机制。

目前笔者遇到的就只有这6种情况。这里面除了第4点外，其他的各种资料、文档中都有过介绍。第4点对生产环境基本上不会有任何影响，因为生产环境的Redo File一般不会这么小。但在测试环境中进行一些关于IMU测试时，需要注意这点，测试环境下Redo File有可能是很小的。

如果IMU得不到使用，会有哪些影响呢？主要有以下两点。

1） IMU主要目的是减少Redo Allocation Latch的持有次数。如果IMU得不到使用，Redo Allocation Latch的竞争无疑将会加剧。特别是上面提到的第6种情况，“申请IMU Latch没有成功，或请求分配IMU 区、Redo私有区没有成功”，这种情况本来就是并发事务高导致的。高并发下，Redo Allocation Latch的持有频率也会很高。一旦IMU得不到使用，Redo Allocation Latch竞争加剧，有可能会在高并发下导致响应速度变慢。

2）对比一下本章“Redo数据流程图”中的图5-4和图5-5。图5-4说明的是非IMU下的情况，一条DML命令中，包括将Redo数据复制到Log Buffer。再看图5-5，这是IMU下的情况。DML命令不包括向Log Buffer中复制数据，图5-5中一共4个步骤，都和Log Buffer无关。再结合第3章Buffer Cache中关于Buffer Pin锁的描述，Server进程在持有独占Buffer Pin锁后，先处理Redo、再修改Buffer，然后再释放独占Buffer Pin锁。如果没有使用IMU，所谓的“处理Redo”就是向Log Buffer中复制Redo数据了，这一步极易出现竞争，从而使“处理Redo”过程变慢。一旦“处理Redo”变慢，独占Buffer Pin锁的持有时间也会加长，这有可能导致Buffer Busy Waits竞争。这是IMU得不到使用的另一种影响。

当然，这两点影响都只在并发事务高、修改非常繁忙的数据库中才可能造成问题。如果你的数据库并发事务高、修改非常繁忙，如何去观察使用IMU事务和非IMU事务的比例呢？

非常简单，可以通过资料视图v$sysstat中两项资料观察：user commits资料记录了Instance启动以来总提交次数；IMU commits则记录了使用IMU方式事务的提交次数。只要有事务commit操作，无论事务是否以IMU方式进行，user commits资料值都会增加。而IMU commits，从命字上也能看出来，只有事务始终以IMU方式进行，在最终提交时，它才会增加。user commits是总的提交次数，只需要观察IMU commits除以user commits的百分比，就可以知道IMU型的事务占了百分之多少。

v$sysstat中还有一项资料：IMU Flushes，它反映了事务开始时是IMU方式，但由于持续时间过长，或者事务过大，Oracle刷新IMU区、将事务后续操作转换为非IMU方式的次数。在高并发的环境中，如果事务频繁由IMU转为非IMU，还是有可能导致问题的。因此此资料值的异常波动也应多加注意。

在高并发事务、修改非常繁忙的数据库中，如何提高小事务使用IMU的比率呢？很简单，尽量保持事务短、小，让事务尽快提交。

如果有小事务不提交，它将一直占用一块IMU区、私有Redo区，将导致新事务不得不使用非IMU方式。所以，缩短事务提交时间对于IMU是很重要的。


第6章　UNDO

6.1　事务基本信息

回滚段，其实和表段、索引段等一样，就是一“段”空间。不同于表段、索引段的是，回滚段由Oracle自行管理，也就是说，回滚段的创建、删除是由Oracle自动进行的。

当然，在老的手动回滚段管理模式下，必须由用户自己对回滚段进行创建、删除或设置大小等操作。自动回滚段管理则是从Oracle 9i才开始出现的，不过到现在已经是标准配置了，几乎没有数据库还在使用手动回滚段管理。因此手动管理模式本章不再讨论。

相比手动回滚段管理，自动回滚段管理极大简化了回滚段相关的操作。Oracle会在需要时创建回滚段，不需要时删除，在空间不够时也自动扩展某一个回滚段大小，这些操作完全不用用户操心。虽然不用操心，但作为DBA，还是有必须对回滚段的机制有一个全面的了解。

第一个要解决的问题：在自动回滚段管理模式下，我们的数据库到底有多少个回滚段？

事实上，一般情况下回滚段都有“在用”和“不在用”两种状态，习惯上，称为Online或Offline。那么，什么情况下回滚段处于Offline状态呢？最简单的情况是，创建了多个UNDO表空间，但只能将某一个UNDO表空间设为“当前”回滚段表空间（使用undo_tablespace参数设置），那么，其他非当前UNDO段表空间中的UNDO段都处于Offline状态。

所有的回滚段都会出现在dba_rollback_segs视图中，该视图的STATUS列会记录回滚段状态是Online还是Offline。

如果只想查看当前处于Online状态的回滚段，可用如下简单的方法：




SQL> select * from v$rollname;
       USN NAME
---------- ------------------------------
         0 SYSTEM
         1 _SYSSMU1_1385574943$
         2 _SYSSMU2_766676337$
         3 _SYSSMU3_709684613$
         4 _SYSSMU4_2475899615$
         5 _SYSSMU5_1489225246$
         6 _SYSSMU6_2725895748$
         7 _SYSSMU7_2112824232$
         8 _SYSSMU8_610438060$
         9 _SYSSMU9_1956207727$
        10 _SYSSMU10_1969322706$
11 rows selected.




上例中的第一行是Oracle自用的回滚段，主要为一些数据字典的相关事务提供服务。从第二行开始的10行（也是10个）才是自动创建在UNDO表空间中的回滚段。

再强调一下，这10个都是普通的段，本身和表段、索引段没有区别。只不过这10个段由Oracle管理，用来保存前映像相关数据，称为UNDO段。在所有针对普通段的视图中，都可以查到UNDO段的信息，比如dba_segments、dba_extents等。下面以_SYSSMU1_1385574943$为例，来看看它的段级信息。




SQL> select header_file, header_block,blocks,segment_type from dba_segments where 
segment_name='_SYSSMU1_1385574943$';
HEADER_FILE HEADER_BLOCK     BLOCKS SEGMENT_TYPE
----------- ------------ ---------- ------------------
          3          128       2704 TYPE2 UNDO




可以看到，_SYSSMU1_1385574943$的段头是3号文件128号块，它一共有2704个块，类型是TYPE2 UNDO。

在dba_extents视图中，还可以看到它的区信息。




SQL> select extent_id,file_id,block_id,blocks from dba_extents where segment_
name='_SYSSMU1_1385574943$';
 EXTENT_ID    FILE_ID   BLOCK_ID     BLOCKS
---------- ---------- ---------- ----------
         0          3        128          8
         1          3       5792          8
         2         11       4992        128
         3          3       2688        128
         4         11       5120        128
         5          3       2816        128
         6         11       5248        128
         7          3      11776       1024
         8         11       1536       1024
9 rows selected.




从上面的信息可以了解到，它一共有9个区，前两个区的大小为64KB，中间5个区的大小为1MB，最后两个区的大小为8MB。这说明目前UNDO表空间区的大小都是自动分配（Autoallocate）的。UNDO表空间的区大小也只能是Autoallocate，不能设定为统一区大小。

其实，也可以在dba_undo_extents中查到与上面一样的信息。事实上，dba_undo_extents只比dba_extents多了一个STATUS列，这个列可以记录区中是否有活动的或未过期的事务。

对于回滚段，除了不能用Select查看以外，其他操作和表段、索引段都完全一样。

下面考虑一个问题，为什么是10个回滚段呢？Oracle总会自动创建这10个回滚段吗？

答案是：不一定，初始创建的回滚段数量，取决于UNDO表空间大小。那么，就来建一个小的UNDO表空间试试。




SQL> CREATE UNDO TABLESPACE myundo2 DATAFILE '+dg2/myundo2_1.DBF' SIZE 512K ;
Tablespace created.
SQL> alter system set undo_tablespace=myundo2;
System altered.
SQL> select * from v$rollname;
       USN NAME
---------- ------------------------------
         0 SYSTEM
        15 _SYSSMU15_2287341520$
        16 _SYSSMU16_2421859897$
        17 _SYSSMU17_1246555669$




上面新的回滚段表空间myundo2只有512K字节，Oracle在它里面默认只创建了3个UNDO段。

初始创建的回滚段数量和UNDO表空间大小有关。不过，即使UNDO表空间再大，初始通常也只会创建10个回滚段。

随着事务的增加，Oracle会逐渐创建越来越多的UNDO段。Oracle趋向于让每一个事务都独占一个回滚段。因此，老事务没终止时，每出现一个事务，Oracle都会创建一个新的回滚段。直到Oracle认为UNDO表空间中剩余的空间不多了时，才会让新产生的事务和老事务共用同一个回滚段。

可以使用如下的脚本进行测试：




$ cat undo_test.sh
sqlplus lhb/a <<EOF
insert into lhb.vage1 values(1,'aaabbbcccd');
exec dbms_lock.sleep(10000);
commit;
EOF




这个脚本可向表vage1中插入一行，然后过10000秒后才提交事务。如果多次运行这个脚本，可以很方便地制造出多个事务。

下面开始测试。首先将UNDO表空间重新定位设置为UNDOTBS1，它有一个200MB的数据文件。




SQL> alter system set undo_tablespace=UNDOTBS1;
System altered.




Oracle默认在它里面创建10个UNDO段。




SQL> select SEGMENT_ID,SEGMENT_NAME, STATUS from DBA_ROLLBACK_SEGS where
TABLESPACE_NAME='UNDOTBS1';
SEGMENT_ID SEGMENT_NAME                   STATUS
---------- ------------------------------ ----------------
         1 _SYSSMU1_1385574943$           ONLINE
         2 _SYSSMU2_766676337$            ONLINE
         3 _SYSSMU3_709684613$            ONLINE
         4 _SYSSMU4_2475899615$           ONLINE
         5 _SYSSMU5_1489225246$           ONLINE
         6 _SYSSMU6_2725895748$           ONLINE
         7 _SYSSMU7_2112824232$           ONLINE
         8 _SYSSMU8_610438060$            ONLINE
         9 _SYSSMU9_1956207727$           ONLINE
        10 _SYSSMU10_1969322706$          ONLINE
10 rows selected.




这10个UNDO段的状态都是ONLINE的。

然后运行上面的测试脚本。




-bash-3.2$ ./undo_test.sh &
[2] 1354
-bash-3.2$




一个事务产生，并且将一直持续10000秒，之后才会提交。查看一下这个事务占用了哪个回滚段。




SQL> select xidusn, UBAFIL, UBABLK,UBAREC from v$transaction;
    XIDUSN     UBAFIL     UBABLK     UBAREC
---------- ---------- ---------- ----------
         9          3       9026         22




它占用了9号UNDO段，也就是_SYSSMU9_1956207727$。具体的前映像信息在3号文件9026号块的第22行处。

下面将测试脚本undo_test.sh运行9次。




-bash-3.2$ ./undo_test.sh &
[7] 1380
-bash-3.2$ ./undo_test.sh &
[7] 1387
…




现在一共有10个事务了，查看这10个事务分别在哪些回滚段中。




SQL> select xidusn, UBAFIL, UBABLK,UBAREC from v$transaction;
    XIDUSN     UBAFIL     UBABLK     UBAREC
---------- ---------- ---------- ----------
         3          3       4012          3
         5         11       7894         10
         9          3       9026         22
        10          3        385         21
         7         11       1083         18
         6         11       9605          3
         4          3       5843         20
         1          3      11925         31
         2         11      11416         10
         8         11       3238         55
10 rows selected.




可以看到，10个事务每个占一个回滚段。

这10个回滚段，有些可能空间很大，但Oracle不会因为空间大而在大回滚段中放进去多个事务。相反，它会很平均地分配，一个回滚段一个事务。

在Oracle中回滚段的使用策略趋向于创建更多、更小的回滚段，而不是创建少量巨大的回滚段。

继续我们的测试，再运行一次测试脚本。




-bash-3.2$ ./undo_test.sh &
[12] 1402
-bash-3.2$




观察这个新事务被分配到哪个回滚段中了。




SQL> select xidusn, UBAFIL, UBABLK,UBAREC from v$transaction;
    XIDUSN     UBAFIL     UBABLK     UBAREC
---------- ---------- ---------- ----------
         3          3       4012          3
        18          3        154          1
         5         11       7894         10
         9          3       9026         22
        10          3        385         21
         7         11       1083         18
         6         11       9605          3
         4          3       5843         20
         1          3      11925         31
         2         11      11416         10
         8         11       3238         55




看上面用下划线标注的内容，在测试中，它被分配到18号回滚段中了。这是原来没有的回滚段。回滚段视图如下：




SQL> select SEGMENT_ID,SEGMENT_NAME, STATUS from DBA_ROLLBACK_SEGS where 
TABLESPACE_NAME='UNDOTBS1';
SEGMENT_ID SEGMENT_NAME                   STATUS
---------- ------------------------------ ----------------
         1 _SYSSMU1_1385574943$           ONLINE
         2 _SYSSMU2_766676337$            ONLINE
         3 _SYSSMU3_709684613$            ONLINE
         4 _SYSSMU4_2475899615$           ONLINE
         5 _SYSSMU5_1489225246$           ONLINE
         6 _SYSSMU6_2725895748$           ONLINE
         7 _SYSSMU7_2112824232$           ONLINE
         8 _SYSSMU8_610438060$            ONLINE
         9 _SYSSMU9_1956207727$           ONLINE
        10 _SYSSMU10_1969322706$          ONLINE
        18 _SYSSMU18_733413788$           ONLINE
11 rows selected.




多了一个18号回滚段。原有的10个回滚段中都还有大量的剩余空间，但Oracle还是为新事务创建了一个新的回滚段。

可以继续这个测试，不断地运行测试脚本：undo_test.sh，不断产生新事务时，Oracle会不停地创建新的回滚段。直到UNDO表空间的剩余空间滑落到50%左右时为止，这时再有新事务产生，就不会再创建新回滚段了，而是会和某事务共用某个已经存在的回滚段。

创建的回滚段越来越多时，如果并发事务减少，不再需要很多回滚段了，Oracle会根据情况，将一些回滚段的状态改为OFFLINE。在别的回滚段需要空间时，OFFLINE的回滚段可以被删除，空间可以腾出来分配给需要的回滚段。


6.2　回滚段空间重用规则

上一节介绍了Oracle通常会创建N个回滚段，我们也知道，每一个回滚段的空间是循环使用的，只要事务提交或过期了，它的前映像所占的回滚块，就可以被其他事务覆盖。但UNDO块被覆盖或重用是有一定规则进行限制的，这些规则可能会导致某些事务看似占用的UNDO块不多，但实际上UNDO表空间已经无空间可用。下面就把这些空间重用规则说一下。


6.2.1　UNDO块的SEQ值

在每个回滚块的块头有一个SEQ值，当回滚块空间的使用从一个区延伸到下一个区时，SEQ就会加1。

假设某回滚段共有3个区，每个区有5个UNDO块，如图6-1所示。
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图6-1　回滚段有3个区

从图6-1可以看到，目前Oracle使用到了1号区的第三个块。1号区前3个块的SEQ值都被改为7。当有事务要占用1号区第4个块时，它的SEQ值也会被改成7，如图6-2所示。
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图6-2　回滚段1号区第4块被占用

当然，占用第5个块时也一样，仍然是先将它的SEQ值改为7，再使用这个块。假设第5个块也被占用了，这样1号区中所有块的SEQ值就都是7，如图6-3所示。
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图6-3　回滚段1号区第5块被占用

再有新的事务出现时，就要占用2号区的UNDO块，这时，块SEQ值会被设为8，如图6-4所示。
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图6-4　占用2号区的UNDO块

2号区的每一个UNDO块在被覆盖时其SEQ值都将被设为8。如果2号区的UNDO块被使用完，就开始使用3号区的UNDO块。3号区的块SEQ值将是9，如图6-5所示。
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图6-5　占用3号区的UNDO块

UNDO段空间是循环使用的，如果3号区的所有块也都被使用了，再有前映像数据，就要记录到1号区中。这次，1号区块的SEQ值将被改为10，如图6-6所示。

[image: ]


图6-6　再次占用1号区

这就是UNDO块SEQ值的变化规则。

块的SEQ值将影响UNDO块的使用，来了解一下相关规则。

假设事务A占用了0号区中的3号UNDO块，并且这个块的新SEQ值是10，如图6-7所示。
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图6-7　事务A占用了0号区中的3号UNDO块

这时又来了一个新事务：事务B，由4号块开始，如图6-8所示。它只占一个UNDO块，而且马上提交了。但事务A并没有提交，而且还在增长。眼见着3号块中空间已经不足，事务A却要再占用一个回滚块。这时，事务B已经提交，而且假设提交时间已经超过了undo_retention参数的时间值。那么，事务A的扩展，会覆盖事务B的块吗？
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图6-8　事务B由4号块开始

答案是：不会。UNDO块的重用，有一个最基本的原则：被重用块的SEQ值必须小于区新一轮的SEQ值。也就是说，事务A在0号区中使用的UNDO目标块的SEQ值必须小于10。因此事务A将跳过已经提交的事务B所占用的UNDO块，如图6-9所示。
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图6-9　A事务跳过4号块，重用5号块

因此，并不是已提交、并且提交时间超过undo_retention的UNDO块都可以被覆盖、重用的，还要看SEQ值。


6.2.2　UNDO段的Extend

假设有一个未提交的事务在2号区第3个块中，如图6-10所示。
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图6-10　未提交的事务

注：方框中的数字，代表UNDO块的SEQ值。

随着各类事务的产生、结束，UNDO块越占越多，2号区被占满，此时2号区第3个块中的事务仍然未提交，这时开始使用3号区中的块。3号区中的块SEQ值将是9。3号区块都重用一遍后，又要开始重用1号区。这次1号区中UNDO块的SEQ值是10。1号区中所有的UNDO块又会被重用一遍，如图6-11所示。
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图6-11　重用1号区

当1号区的所有块都已经被重用，又要开始重用2号区的UNDO块时，发现2号区中还有一个块（2号区第三个块）中仍存在一个未提交的事务。于是，2号区任何一个块都不能被重用了。也不能跳过2号区重用3号区中的块。这时，Oracle会进行一次UNDO段的Extend（膨胀），也就是申请分配一个新区，添加到1号区之后，作为新的2号区。老的2号区、3号区分别变成3号区、4号区，如图6-12所示。
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图6-12　申请分配一个新区

可以看到，在1号区之后，多了一个新的2号区，它的第一个块已经被覆盖重用了，且SEQ值是11。老的2号区，变成了3号区，老的3号区则变成了4号区。

如果新3号区中的事务一直不提交，新2号区中的块被重用一遍后，Oracle还会再次“膨胀”，再次申请分配一个新区。这有可能导致此UNDO段急剧变大，消耗大量空间。

从上面的案例可以看出，UNDO段空间是循环使用的，一定要按顺序（1号区、2号区、3号区、4号区）使用一遍，再回到1号区来新的一轮。如果因为3号区有未提交的事务，在3号区前停住了，UNDO段只能不停膨胀。

也就是说，只要有某区一直没有被使用（比如，上面案例中的后两个区），该UNDO段就不算使用了一轮。这样，即使1号区、新2号区中的事务早已提交，提交时间已经超过undo_retention参数，它们中的UNDO块也不会被重用。

这样的结果就导致UNDO段中的大量块不会被重用。为了解决这个问题，Oracle增加了一种Steal的机制，即偷窃。


6.2.3　Steal Undo Extent：诡异的UNDO空间不足问题

注意，偷窃只能以区为单位，因此本节的标题是Steal Undo Extent，偷窃UNDO区。

偷窃其实很简单，就拿上面的例子来说，3号区有活动事务，3号区自身是不会被重用的，但4号区没有活动事务，按规则它是不能被重用的。可这太浪费了，有没有什么办法可以重用4号的空间呢？当然就是偷窃了。

还是以上面的案例为例，UNDO表空间中不只一个回滚段，如果其他回滚段需要申请获得更多空间，可以将此回滚段的4号区偷走，如图6-13所示。
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图6-13　将4号区偷走

偷走之后，此UNDO段将只剩下3个区，如图6-14所示。
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图6-14　UNDO段只剩下三个区

这就是回滚段的“偷窃”了。

要注意的是，此UNDO段3号区之前的区是不能被偷走的，无论3号区前的区中事务已经提交多久。考虑下面的情况，一个巨大的UNDO段，在区N中有一个很久不提交的事务，如图6-15所示。
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图6-15　区N中有不提交事务

或许这个事务只占一个UNDO块，但是，它却导致它之前的N个区中的空间不能被重用，影响是非常巨大的。

因此，无论事务大小，从提交回滚段空间利用率、加快空间重用速度上考虑，事务都要尽快提交。

曾经遇到过多起小事务不提交造成的问题。从v$transactipn的USED_UBLK列统计来看，当前活动事务并没有占太多UNDO空间，但是应用却时不时地报UNDO表空间无法扩展。

一开始怀疑undo_retention参数设置的量有点大了。我们都知道，Oracle 10g后，对于提交时间未超过undo_retention参数值的UNDO块（也叫未过期UNDO块），默认设置下是不允许被覆盖的。将UNDO表空间设置为可以覆盖未过期的UNDO块的命令如下：




ALTER DATABASE UNDO空间名 RETENTION NOGUARANTEE;




此命令可以在UNDO表空间Online的情况下运行。

修改UNDO表空间的默认配置后，未过期的UNDO块可以重用，但是仍然偶尔报出UNDO表空间无法扩展。其真正原因，就是有些小事务长时间不提交，导致很多UNDO空间无法被重用。解决问题的方法也很简单，找出不提交的SQL语句，联系开发人员，修改应用，加快提交频率。

v$transaction的START_TIME列记录了事务的开始时间，通过这个列可以很容易地定位到哪些事务持续了太长时间。将ADDR列（事务地址）和v$session中的TADDR列进行关联，也可以得到长时间不提交事务的SID，还有SQL_ID。通过后者可以在v$sql中得到SQL_TEXT。

v$undostat中的信息也可以帮助确认这种情况。它的EXPSTEALCNT列记录了偷窃过期区的次数，而EXPBLKRELCNT则记录偷窃成功的块数，UNXPSTEALCNT则记录偷窃未过期区的次数，UNXPBLKRELCNT用于记录成功偷窃未过期块的块数。

当然，在Oracle 10g后，UNDO表空间默认配置不允许覆盖未过期的块（就是提交时间未超过undo_retention参数值），因此UNXPSTEALCNT列、UNXPBLKRELCNT列将总是0。

如果数据库存在大量UNDO的偷窃，不能保证每次偷窃都成功，这时，应用收到“UNDO表空间无法扩展”的提示信息也是正常的了。

我通常会关注EXPSTEALCNT列或UNXPSTEALCNT列，如果发现偷窃次数持续大量增加，说明某些UNDO段正在急剧膨胀，这可以作为UNDO表空间不足的信号。通常在这时，我会用v$transaction视图，确认哪些事务占用的UNDO块数急剧上升。如果这种上升是正常的，则会考虑给UNDO表空间增加新的数据文件，增大UNDO表空间；如果是不正常的，马上联系相关管理人员，终止事务。

在AWR报告中，有如图6-16所示的UNDO资料。

. Undo Segment Stats
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图6-16　AWR报告中的UNDO资料

图6-16中的最后一列uS/uR/uU/ eS/eR/eU，uS对应的是UNXPSTEALCNT列值，uR对应的是UNXPBLKRELCNT列值，eS对应的是EXPSTEALCNT列，eR对应的是EXPBLKRELCNT列。还有两个，uU和eU分别对应UNXPBLKREUCNT列和EXPBLKREUCNT列。


6.2.4　回滚空间重用机制：UNDO块重用规则

总结一下UNDO块的重用规则：当一个事务开始，要寻找UNDO块记录前映像时，服务器进程首先根据进程的PID号计算出一个随机值，然后根据这个随机值从众多回滚段中选择某一个回滚段，这里暂时称这个回滚段是目标回滚段。

或者，Server进程已经为某事务选定了一个回滚段记录前映像，事务的前映像占满了一个UNDO块，Server进程要在同一回滚段中寻找另一个UNDO块，以继续记录前映像。这个回滚段，也称为目标回滚段。

下面总结一下在目标回滚段中寻找可重用UNDO块的过程。

1）确定目标回滚段SEQ值最大的区是哪一个，在此区中寻找第一个SEQ值低于其他块的UNDO块。假设图6-17就是目标回滚段。
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图6-17　目标回滚段

其中，SEQ最大的区是3号区。3号区中第一个SEQ值低于其他块的UNDO块是它里面的第四个块，也就是3号区的第4个UNDO块。这个块，就是我们的目标UNDO块。

如果有一种情况，如图6-18所示。
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图6-18　另一个目标回滚段

3号区中所有UNDO块的SEQ值都一样，都是12。这证明3号区空间已经被重用了一遍。Server进程将按照区的顺序选择4号区的第一个块作为目标块，这被称为一次Wrap，v$rollstat中的WRAPS列加1，代表要开始重用某UNDO段的下一个区。同时，4号区的SEQ值将是13，4号区中每一个被重用块的SEQ值都将被设为13。

还有一种情况，假设第4个区有事务，如图6-19所示。
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图6-19　第4个区有事务的情况

假设4号区的第4个块还有一个未提交的事务。或者4号区中某个块的事务提交时间没有超过undo_retention参数值，也就是4号区中还有未过期的UNDO块。那么4号区还不能被重用，进入第2步：UNDO段的膨胀Extend。

即使将UNDO表空间设置为RETENTION NOGUARANTEE，也就是说可以重用未过期的UNDO块，在4号区中发现有未过期的UNDO时，还是不能进入4号区，因为Oracle要进行很多其他判断。只有在实在找不出空间了才会选择进入4号区，重用未过期的UNDO块。

2）Server进程请求Extend目标UNDO段，v$rollstat的EXTENTS列会加1，代表出现了一次膨胀。

Server进程首先检查UNDO表空间中有没有Free区，也就是是否存在还没有分配给任何一个回滚段的区，如果有，选择它加入原3号区的后面。这就是膨胀的流程了，前文已经有所描述，此处不重述。

如果UNDO表空间中没有Free的区，进入下一步：Steal，即从其他UNDO段中偷窃区。

3）开始偷窃。当然，Server进程会先尝试从其他回滚段偷窃过期的区（即区中所有UNDO块中事务的提交时间都已经超出了undo_retention参数值）。

偷窃时以区为单位。无论偷窃是否成功，v$undostat的EXPSTEALCNT列都会加1，此列统计的是次数。

如果偷窃成功，v$undostat的EXPBLKRELCNT列将增加，并记录偷窃的块数。偷来的区被放在目标区的3号区之后，成为新的4号区，而原来老4号区变成5号区。

如果没有在其他回滚段中找到过期的区，偷窃过期区失败（这最终会使得v$undostat的EXPSTEALCNT列增加1，而EXPBLKRELCNT列不变），开始下一步：扩展UNDO表空间。

4）如果偷窃过期区不成功，将试图扩展UNDO表空间，也就是扩展UNDO表空间的某一个数据文件。

扩展的空间大小，取决于UNDO表空间autoextend配置项的值。如果没有设置扩展范围，默认扩展一个区的大小。

新扩展出的空间都是Free的，然后Server进程就转回第2步，从Free空间中分配新区。

如果扩展失败，比如UNDO表空间所有的数据文件都被设置为不可自动扩展（这也是重要生产库常见的配置），在Oracle 10g后UNDO表空间默认为RETENTION GUARANTEE的状态下，未过期块不能覆盖，那么在这时Server进程报出ORA-30036，即“UNDO表空间无法扩展”之类的空间不足错误。

如果UNDO表空间被改成了RETENTION NOGUARANTEE状态，此步骤还不会报错，进入第5步，开始尝试重用未过期区。

5）如果无法扩展文件，首先在本回滚段尝试重用未过期的区，如图6-20所示。
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图6-20　在本回滚段尝试重用未过期的区

假设灰色底的UNDO块（4号区第4个块）是一个事务已经提交、但提交时间未超过undo_retention参数值的块，也就是说它是一个未过期UNDO块，在此步骤中，Server进程将开始使用4号区，v$rollstat的Wrap#列加1，4号区第一个块被重用，新的SEQ值是13。v$undostat.unxpblkreucnt列增加（增加值是区中块的个数），记录重用未过期的UNDO块数量（结合图6-20来看，将一次增加5，但实际情况视UNDO段区大小而定）。

如果4号区的第4个块不是未过期块，而是还有一个活动事务在里面，那么，Server进程不能使用4号区。这时，开始下一步：从其他回滚段中偷窃未过期的UNDO块。

6）如本回滚段没有未过期的块，则偷窃其他回滚段中未过期的区。每偷窃一次，无论是否成功，都会记入v$undostat.unxpstealcnt列。偷窃的块数记入unxpblkpeucnt列。

7）如果第6步仍然失败，其他回滚段中也无未过期的区可偷，则报ORA-30036错误。

这就是UNDO段空间的重用规则。


第7章　ASM

ASM，用一句话总结，它是最像数据库的一款集卷管理和文件系统为一体的系统。ASM在Oracle产品线中的重要性毋庸置疑，自从在Oracle 9i时代出现之后，Oracle不断加大在ASM上的产品发展、推广力度。ASM的性能和裸设备相当，但管理成本要比裸设备低很多。

在ASM中，数据库实例的服务器进程或DBWR、LGWR等核心进程会自己读写磁盘，不需要通过ASM完成I/O，它只是提供元数据管理。因此使用ASM和使用裸设备性能相似，但从管理成本上来看，因为它有一个元数据管理系统，因此很多操作不必直接针对祼盘进行，这就比裸设备简单多了。

但对很多人来说，ASM就像一个黑盒子，总给人一种不放心的感觉。其实要打开ASM这个盒子也非常简单，下面就从ASM文件开始。


7.1　ASM文件格式

7.1.1　ASM文件

总体来说，ASM中的文件分为两大类：元文件和数据文件。元文件是保存ASM各种配置、状态数据的文件，所有以v$asm_开头的视图信息，都来自元文件中。数据文件包含Oracle的数据文件、控制文件、重做日志文件、归档日志文件等。对于ASM来说，只要是非元文件，就是数据文件。

每一个文件，在ASM中都有一个专门的索引号，也就是编号，ASM文件索引号是从1开始的。其中，前255个，也就是1～255号文件，都是元文件；256号之后的是其他各种文件。

在这些文件中，1号文件包含了所有文件的磁盘占用信息，包括元文件等，甚至1号文件自身的空间分布信息，也都是在1号文件内部保存着。每个文件在它里面至少占用一个块（4096字节，元数据块大小为4KB）的空间。

从256号文件开始，是数据库的各类文件。假设你放在ASM上的第一个文件是一个控制文件A，第二个文件是一个数据文件B。那么控制文件A在ASM中的索引号是256，数据文件B的索引号是257。

在没有手动删除磁盘组0号盘的情况下，ASM的1号文件总是在磁盘组（DiskGroup，也简称DG）0号磁盘的2号AU处开始，记住这个位置：0号盘2号AU。这是ASM中定位文件的起点，它的作用有点相当于磁盘上的引导区，在计算机开机后负责将OS启动起来。

在最少情况下，1号文件中也至少有两个AU。上面曾提到过，在1号文件中，每个文件占用一个元数据块，用以存放自身的空间分布信息。每个元数据块的大小是4KB，一个AU是1MB，那么，1号文件的每个AU中，就可以存储256个文件的空间分布信息。1号文件中最少有两个AU，也就是说它可存储512个文件的空间分布信息。

这其中，第一个AU上面已经提到过，它通常在0号盘2号AU中，在没有手动删除过0号盘的情况下，这个位置不会改变。这个AU中全是元文件的信息。它里面的第一个元数据块被系统占用着，从第二个块开始，到255为止，共255个元数据块，对应索引号1～255的文件，其实也就是全部的元文件了。也就是说0号盘2号AU保存了全部元文件的空间分布信息。

在1号文件的第二个AU中，第一个块保存256号文件的AU分布，而第二个块则对应257号文件的AU分布，然后依次类推。

每次从ASM中读数据时，Oracle都要先读到1号文件，从中找出要读的目标文件在磁盘上的分布位置，然后再去读取相应文件的数据。

上面的说明看起来有些绕，文字不是最直接的表达方式，换成图形如图7-1所示。
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图7-1　ASM文件存储内部原理

在图7-1中可以看到，某一DiskGroup中有0到N个磁盘。再来看图7-2。
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图7-2　0号盘2号AU

在图7-2中，把0号盘中2号AU单独拿出来，放大显示。它是1号文件第一个AU，共有256个元数据块，编号0～255，0号块留用。1～255号块分别保存了1号文件自身和2～255号文件的AU分布信息。

那么，如果想知道某一个文件的AU分布，如何查看呢？先等一下，还有一个重要的工具要介绍：kfed。


7.1.2　使用kfed挖掘ASM文件格式

kfed是Oracle提供的一个分析ASM的工具，功能非常强大，是我们了解ASM文件格式的重要工具。下面先从如何链接kfed开始。

在非Windows操作系统下，kfed已经编译过了，只要链接一下就可以使用了。步骤如下。

1）在$ORACLE_HOME下，查找ins_rdbms.mk所在路径，并进入（此步骤不再列出）。

2）执行如下命令，即可链接kfed。




make -f ins_rdbms.mk ikfed




链接完成后，试着找一块磁盘，来简单试着使用一下kfed。

先在ASM中确定磁盘。




SQL> select group_number,name from v$asm_diskgroup;
GROUP_NUMBER NAME
------------ ------------------------------
           1 DG1




笔者这里目前只有一个DG，名字是DG1，GROUP_NUMBER为1。如下所示：




SQL> select group_number,disk_number,path from v$asm_disk;
GROUP_NUMBER DISK_NUMBER PATH
------------ ----------- --------------------
           1           0 ORCL:VOL1
           1           1 ORCL:VOL2




可见，目前在该DG中，有两个磁盘，分别是ORCL:VOL1和ORCL:VOL2。下面使用kfed直接读取0号磁盘、2号AU和1号元数据块。

从前面内容可知，0号元数据块是1号文件留作文件头的。1号元数据块是1号文件的AU分布，2号元数据块是2号文件的AU分布……下面，用kfed读取1号元数据块，语句如下：




[oracle@red1 disks]$ kfed read /dev/oracleasm/disks/VOL1 aun=2 blkn=1|more
kfbh.endian:                          1 ; 0x000: 0x01
kfbh.hard:                          130 ; 0x001: 0x82
kfbh.type:                            4 ; 0x002: KFBTYP_FILEDIR
kfbh.datfmt:                          1 ; 0x003: 0x01
kfbh.block.blk:                       1 ; 0x004: T=0 NUMB=0x1
kfbh.block.obj:                       1 ; 0x008: TYPE=0x0 NUMB=0x1
kfbh.check:                  4143342569 ; 0x00c: 0xf6f663e9
kfbh.fcn.base:                      268 ; 0x010: 0x0000010c
kfbh.fcn.wrap:                        0 ; 0x014: 0x00000000
…………………………………………………………………………




kfed列出了很多信息，有了这些，ASM的大部分秘密将被揭开。kfed的信息是这样看的，比如：




kfbh.endian:                          1 ; 0x000: 0x01




其中，kfbh.endian是C语言结构（struct）中的域。

“1 ;0x000: 0x01”表示kfbh.endian的十进制值为1，0x000是指它开始自第0个字节处，最后的0x01是值十六进制的形式。

此域的意义是说明主机的大小端。0是大端，1是小端。此处值为1，说明主机是小端。

其他的信息这里就不再一一列出了，其中的大部分域的作用网络中已经有很多相关资料，此处不重复。下面，只说和ASM文件存储原理相关的。在kfed中找到如下信息：




kfffde[0].xptr.au:                    2 ; 0x4a0: 0x00000002
kfffde[0].xptr.disk:                  0 ; 0x4a4: 0x0000
kfffde[0].xptr.flags:                  0 ; 0x4a6: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[0].xptr.chk:                  40 ; 0x4a7: 0x28
kfffde[1].xptr.au:                   27 ; 0x4a8: 0x0000001b
kfffde[1].xptr.disk:                  0 ; 0x4ac: 0x0000
kfffde[1].xptr.flags:                  0 ; 0x4ae: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[1].xptr.chk:                  49 ; 0x4af: 0x31
kfffde[2].xptr.au:           4294967295 ; 0x4b0: 0xffffffff
kfffde[2].xptr.disk:              65535 ; 0x4b4: 0xffff
kfffde[2].xptr.flags:                  0 ; 0x4b6: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[2].xptr.chk:                  42 ; 0x4b7: 0x2a
kfffde[3].xptr.au:           4294967295 ; 0x4b8: 0xffffffff
kfffde[3].xptr.disk:              65535 ; 0x4bc: 0xffff
kfffde[3].xptr.flags:                  0 ; 0x4be: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[3].xptr.chk:                  42 ; 0x4bf: 0x2a
………………




这其实就是C语言中的结构数组。其中，kfffde是结构数组名。kfffde[0]的数组元素存放了1号文件第一个AU的位置；kfffde[1]存放了1号文件第二个AU位置，依次类推。下面来看一下上面的信息：




kfffde[0].xptr.au:         2 ; 0x4a0: 0x00000002：2号AU
kfffde[0].xptr.disk:       0 ; 0x4a4: 0x0000：0号磁盘
：上两个信息合起来，0号盘2号AU，这就是1号文件第一个AU的位置
kfffde[0].xptr.flags:       0 ; 0x4a6: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0：标志位
kfffde[0].xptr.chk:       40 ; 0x4a7: 0x28 : 校验码




通过上面kfffde[0]中的信息可以知道，1号文件的第一个AU，位置在0号盘2号AU处。再看kfffde[1]，它对应1号文件第二个AU，位置在0号盘27号AU。接着往下看kfffde[3]，AU编号4294967295，磁盘编号65535。这说明1号文件没有第三个AU。

通过上面的信息可以得到，1号文件共有两个AU，分别在0号盘2号AU、0号盘27号AU。

再看一张图，加深一下理解，如图7-3所示。
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图7-3　0号盘2号AU 1号块

前文用kfed输出的是0号盘2号AU第二个块（1号块）中的信息，这些信息就如图7-3所示，它包含了1号文件自身的AU分布信息。

通过上面的阐述，大家是否已了解了kfed的使用方法？

下面，以kfed为例，说一下如何在ASM中找到某一个文件。现在假设要访问3号文件，那应该如何找出3号文件的AU分布在哪里呢？

根据刚才所讲的，3号文件的AU分布在0号盘2号AU的3号块中，使用kfed读取如下：




[oracle@red1 disks]$ kfed read /dev/oracleasm/disks/VOL1 aun=2 blkn=3|more
…………………………
kfffde[0].xptr.au:                    3 ; 0x4a0: 0x00000003
kfffde[0].xptr.disk:                  1 ; 0x4a4: 0x0001
kfffde[0].xptr.flags:                  0 ; 0x4a6: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[0].xptr.chk:                  40 ; 0x4a7: 0x28
kfffde[1].xptr.au:                    3 ; 0x4a8: 0x00000003
kfffde[1].xptr.disk:                  0 ; 0x4ac: 0x0000
kfffde[1].xptr.flags:                  0 ; 0x4ae: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[1].xptr.chk:                  41 ; 0x4af: 0x29
kfffde[2].xptr.au:                    4 ; 0x4b0: 0x00000004
kfffde[2].xptr.disk:                  1 ; 0x4b4: 0x0001
kfffde[2].xptr.flags:                  0 ; 0x4b6: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[2].xptr.chk:                  47 ; 0x4b7: 0x2f
kfffde[3].xptr.au:                    4 ; 0x4b8: 0x00000004
kfffde[3].xptr.disk:                  0 ; 0x4bc: 0x0000
kfffde[3].xptr.flags:                  0 ; 0x4be: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[3].xptr.chk:                  46 ; 0x4bf: 0x2e
………………………………………………




解读这些信息很容易，它告诉我们，3号文件的AU有：1号盘3号AU、0号盘3号AU、1号盘4号AU、0号盘4号AU……

还是来看张图吧，更加清楚些，如图7-4所示。
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图7-4　3号文件AU分布

查找某一个文件AU的分布信息就这么简单。

下面以某个数据文件为例再看看。先在ASM中新建一个数据文件，然后，查看它的AU分布。

创建如下表空间：




create tablespace tbs_tst01 datafile '+DG1/data/tbs_tst01_00.dbf' size 10M autoextend off;




这里创建了一个10MB大小的数据文件，也就是说，它会有10个AU。下面查询它在ASM中的文件索引号。在ASM实例中执行如下语句：




SQL> select name,file_number from v$asm_alias where name like 'tbs_tst01%';
NAME                                             FILE_NUMBER
------------------------------------------------ -----------
tbs_tst01_00.dbf                                         257




FILE_NUMBER列也是文件号，一般称它为ASM文件索引号，在这里tbs_tst01_00.dbf的索引号是257。

1号文件的第一个AU（0号盘2号AU）中，只能保存1～255号文件。从256号文件开始，AU的分布信息保存在1号文件第二个AU中，也就是0号盘中27号AU。其中第一个块（0号块）对应256号文件；1号块对应257号文件，依次类推。

照惯例，先用kfed读取一下0号盘27号AU的1号块，查看一下257号文件的AU分布。




[oracle@red1 disks]$ kfed read /dev/oracleasm/disks/VOL1 aun=27 blkn=1|more
…………………………………………
kfffde[0].xptr.au:                  278 ; 0x4a0: 0x00000116
kfffde[0].xptr.disk:                  0 ; 0x4a4: 0x0000
kfffde[0].xptr.flags:                  0 ; 0x4a6: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[0].xptr.chk:                  61 ; 0x4a7: 0x3d
kfffde[1].xptr.au:                  277 ; 0x4a8: 0x00000115
kfffde[1].xptr.disk:                  1 ; 0x4ac: 0x0001
kfffde[1].xptr.flags:                  0 ; 0x4ae: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[1].xptr.chk:                  63 ; 0x4af: 0x3f
kfffde[2].xptr.au:                  279 ; 0x4b0: 0x00000117
kfffde[2].xptr.disk:                  0 ; 0x4b4: 0x0000
kfffde[2].xptr.flags:                  0 ; 0x4b6: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[2].xptr.chk:                  60 ; 0x4b7: 0x3c
…………………………………………
…………………………………………
…………………………………………
kfffde[10].xptr.au:                 283 ; 0x4f0: 0x0000011b
kfffde[10].xptr.disk:                 0 ; 0x4f4: 0x0000
kfffde[10].xptr.flags:                 0 ; 0x4f6: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[10].xptr.chk:                 48 ; 0x4f7: 0x30
kfffde[11].xptr.au:          4294967295 ; 0x4f8: 0xffffffff
kfffde[11].xptr.disk:             65535 ; 0x4fc: 0xffff
kfffde[11].xptr.flags:                 0 ; 0x4fe: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[11].xptr.chk:                 42 ; 0x4ff: 0x2a




257号文件大小为10MB，也就是它共占10个AU。但是，上面的显示结果，结构数组kfffde[0]～kfffde[10]都有有效的AU位置，也就是说，它应该共占用11个AU、11MB大小才对。多出1MB是怎么回事？

很简单，tbs_tst01表空间使用的是“系统管理区大小”，也就是说区大小有64KB、1MB、8MB等多种选择。但是无论区大小是怎样的，每个ASM中的文件，都会比原大小多出一个AU。就像这里的257号文件，原大小是10MB，但实际是11MB，共有11个AU。

还是用图来说明一下，如图7-5和图7-6所示。
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图7-5　查找257号文件AU分布步骤一

如图7-5所示，257号文件AU分布信息在1号文件的第二个AU中，图7-5就是查找1号文件第二个AU位置：0号盘27号AU。
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图7-6　查找257号文件AU分布步骤二

在图7-6中，读取图7-5中找到的0号盘27号AU中的1号块，它里面记录了257号文件的11个AU信息。

本例中，257号文件大小只有10MB，实际在ASM中大小为11MB。一共才11个AU。假设有一个非常大的文件，AU数也非常多，一个块中存不完，Oracle会如何处理呢？答案是：间接AU。

现在创建一个稍大一点的数据文件来分析一下。比如创建200MB的文件如下：




create tablespace tbs_tst02 datafile '+DG1/data/tbs_tst02_00.dbf' size 200M autoextend off;




根据前面所讲的，200MB的数据文件，在ASM中实际将占用201MB空间（201个AU）。下面，查找一下此文件的AU分布。首先在ASM中执行如下命令：




SQL> select name,file_number from v$asm_alias where name like 'tbs_tst02%';
NAME                                             FILE_NUMBER
------------------------------------------------ -----------
tbs_tst02_00.dbf                                         258




确定tbs_tst02_00.dbf的文件号是258。它的AU分布信息应该在1号文件的第二个AU的第3个块（2号块）中。老规矩，先用kfed读取1号文件第二个AU中第3个块，也就是0号盘、27号AU、2号块。




[oracle@red1 disks]$ kfed read /dev/oracleasm/disks/VOL1 aun=27 blkn=2|more
………………………………………………………………
kfffde[0].xptr.au:                  282 ; 0x4a0: 0x0000011a
kfffde[0].xptr.disk:                  1 ; 0x4a4: 0x0001
kfffde[0].xptr.flags:                  0 ; 0x4a6: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[0].xptr.chk:                  48 ; 0x4a7: 0x30
kfffde[1].xptr.au:                  284 ; 0x4a8: 0x0000011c
kfffde[1].xptr.disk:                  0 ; 0x4ac: 0x0000
kfffde[1].xptr.flags:                  0 ; 0x4ae: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[1].xptr.chk:                  55 ; 0x4af: 0x37
………………………………………………………………




这些信息我们都熟悉了，是在说明258号文件的AU分布，第一个AU在1号盘、282号AU处。第二个AU是0号盘、284号AU，等等。一直向下翻页，你会发现在kfffde[61]处，AU信息和Disk信息就已经没有了。kfffde[60]是最后一个有效AU，位置是0号盘、314号AU处。




………………………………………………………………
kfffde[60].xptr.au:                 314 ; 0x680: 0x0000013a
kfffde[60].xptr.disk:                 0 ; 0x684: 0x0000
kfffde[60].xptr.flags:                 0 ; 0x686: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[60].xptr.chk:                 17 ; 0x687: 0x11
kfffde[61].xptr.au:          4294967295 ; 0x688: 0xffffffff
kfffde[61].xptr.disk:             65535 ; 0x68c: 0xffff
kfffde[61].xptr.flags:                 0 ; 0x68e: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kfffde[61].xptr.chk:                 42 ; 0x68f: 0x2a
………………………………………………………………




其实，kfffde[60]已经不是258号文件实际存放数据的AU。也就是说从kfffde[0]到kfffde[59]，第258号文件的前60个AU的位置信息（也就是前60M）仍保存在此处，这前60个AU也被称为直接AU。但258号文件共有201个AU。后面的这141个AU的位置信息在哪儿？就在kfffde[60]对应的0号盘、314号AU中，它们被称作间接AU。来找一下258号文件的间接AU，读取一下它：0号盘、314号AU，从0号块开始。




[oracle@red1 disks]$ kfed read /dev/oracleasm/disks/VOL1 aun=314 blkn=0|more
………………………………………………………………
kfbh.block.obj:                    258 ; 0x008: TYPE=0x0 NUMB=0x102
………………………………………………………………
kffixe[0].xptr.au:                  312 ; 0x00c: 0x00000138
kffixe[0].xptr.disk:                  1 ; 0x010: 0x0001
kffixe[0].xptr.flags:                  0 ; 0x012: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kffixe[0].xptr.chk:                  18 ; 0x013: 0x12
kffixe[1].xptr.au:                  315 ; 0x014: 0x0000013b
kffixe[1].xptr.disk:                  0 ; 0x018: 0x0000
kffixe[1].xptr.flags:                  0 ; 0x01a: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kffixe[1].xptr.chk:                  16 ; 0x01b: 0x10
kffixe[2].xptr.au:                  313 ; 0x01c: 0x00000139
kffixe[2].xptr.disk:                  1 ; 0x020: 0x0001
kffixe[2].xptr.flags:                  0 ; 0x022: L=0 E=0 D=0 C=0 S=0
kffixe[2].xptr.chk:                  19 ; 0x023: 0x13
………………………………………………………………




这里多显示了一个域的信息：kfbh.block.obj，它代表此数据块属于哪个文件，此处的值为258，代表此数据块、此AU属于258号文件。

kffixe[0]是258号文件的第61个AU，它的位置是1号盘312号AU。注意，它就是一个间接AU，后面的kffixe[1]、kffixe[2]等也都是间接AU。

258号文件AU分布的查找过程可用3幅图来总结，如图7-7～图7-9所示。
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图7-7　查找步骤一
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图7-8　查找步骤二
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图7-9　查找步骤三

图7-7～图7-9中的文字，已经说明了直接与间接AU的方式。至此，ASM文件管理模式已经介绍完毕。

为了读取ASM磁盘中信息，文中介绍了工具kfed的使用。它是一个很强大的工具，如果只是想看看某个文件的AU分布，当然不用每次都使用kfed，可以在ASM实例中查询x$kffxp视图。

这个视图很容易理解，下面把它的主要列介绍一下。




 GROUP_KFFXP   :磁盘组编号
 NUMBER_KFFXP  :文件编号
 PXN_KFFXP     :物理区号
 XNUM_KFFXP    :逻辑区号
 LXN_KFFXP     :0=primary, 1=first mirror, 2=second mirror
 DISK_KFFXP    :磁盘编号
 AU_KFFXP      :AU号




通常，一个AU就是一个区。逻辑区和物理区的区别是，如果冗余模式是Normal，有两个FailGroup，那么文件的每一个AU可以称为一个逻辑区，它们在两个FailGroup中分别对应一个AU，每个AU称为物理区。

当出现奇怪的I/O问题时，可以通过这个视图找出文件的空间分布，进一步分析是否产生I/O热点等情况。


7.2　AU与条带

了解了ASM文件的格式，下面再讨论一个重要的话题：条带是什么？AU和条带的作用有哪些？

长久以来，Stripe，“条带”这个名词一直困扰着我。Stripe size、Stripe dept等名词经常搞得我一头雾水。我曾经在一套测试OLTP环境中尝试不同条带设置的影响，但没有发现有什么不同。似乎不同的条带深度、条带宽度、条带大小等设置，对Oracle中的OLTP应用影响不大。

在ASM中也有条带相关的设置。而且，AU和条带的关系也是另一个重要的问题。本节就揭开ASM条带的神秘面纱，详细描述一下条带与AU关系，以及它们对I/O性能的影响。

AU有大有小，条带可有可无，什么时候用大AU、什么时候用小AU、是否有必要使用条带，甚至DG中磁盘的顺序，都是在创建数据库前的规划阶段就必须要考虑的问题。因为AU、条带这些东西一旦确定，除了重建，否则无法修改。而DG中磁盘的顺序也有可能影响性能（在Oracle 10g中磁盘顺序会影响性能，但在Oracle 11g中已经不影响了）。

根据条带设置，ASM有两种条带类型：不可调粗粒度，可调细粒度。

这里提到的是否可调，主要是指条带大小是否可调。如果直接在ASM上创建DG，默认就是粗粒度不可调条带。下面从粗粒度不可调带开始，介绍一下AU、条带对性能的影响有哪些。


7.2.1　粗粒度不可调条带

首先，创建测试磁盘组，下面的语句创建了DG1磁盘组，它有4块盘（或称LUN），AU大小为4MB。




create diskgroup dg1 external redundancy disk
'/dev/rdsk/c1t3d0s0',
'/dev/rdsk/c1t4d0s0',
'/dev/rdsk/c1t5d0s0',
'/dev/rdsk/c1t6d0s0' 
attribute 'compatible.asm' = '11.2','AU_SIZE'='4M';




再在此DG1中创建一个表空间。




Create tablespace tbs_test1 datafile '+dg1/datafile/tbs_test1_1.dbf’ size 10G;




数据文件+dg1/datafile/tbs_test1_1.dbf大小共10GB，这10GB大小的空间就是以粗粒度不可调条带方式组织的。

这其实就是默认的使用方法，也就是说，在默认情况下，都是使用的这种方式。

粗粒度不可调条带，相当于ASM没有条带，或者说，AU就是条带，条带就是AU。条带宽度永远为1，不可改变。条带大小等于AU大小，也同样不可改变。这就是称它为“不可调”的原因。在此模式下，一个AU其实就是一个条带。

就拿上例来说，由于AU大小是4MB，因此数据文件+dg1/datafile/tbs_test1_1.db的10GB空间将以4MB为单位平均分布到/dev/rdsk/c1t3d0s0、/dev/rdsk/c1t4d0s0、/dev/rdsk/c1t5d0s0、/dev/rdsk/c1t6d0s0这4块盘上面。

粗粒度不可调条带就是这么简单，以AU大小为单位，将文件分割存储到DG中所有磁盘。


7.2.2　细粒度可调条带

使用细粒度可调大小的条带的方式如下：

1）在原有DiskGroup DG1上添加细粒度模板。




alter diskgroup dg1 ADD TEMPLATE stp_fine1 ATTRIBUTES (UNPROTECTED fine);




2）创建使用细粒度可调条带的表空间。




create tablespace tbs_data01 datafile '+dg1(stp_fine1)/tbs_data01_01.dbf' size 100m
reuse uniform size 4m; 




步骤很简单，也就是创建一个模板，本例中模板名为stp_fine1。然后再新增数据文件时，在数据文件名字路径中增加模板名就可以了。

上例中tbs_data01表空间数据文件中的数据，将按可调细粒度方式分布。具体方式是，条带大小为128KB，条带宽度为8。

这里的“条带大小为128KB、条带宽度为8”是Oracle默认的细粒度条带设置。只要使用了细粒度条带，128KB和8就是默认值。比如控制文件、Online Redo File都是使用细粒度条带的，只要不加修改，它们的条带配置就是如此。在分析条带大小、条带宽度对I/O的影响前，先来看一下这两个数字如何修改。修改条带宽度、条带大小的方式如下：

1）在ASM实例中修改以下隐藏参数。




alter system set "_asm_stripewidth"=2;
alter system set "_asm_stripesize"=524288;




上例中将条带宽度修改为2，条带大小修改为524288字节（512KB字节）。

2）在ASM实例中添加细粒度模板。




alter diskgroup dg1 ADD TEMPLATE stp_fine2 ATTRIBUTES (UNPROTECTED fine);




3）在数据库实例中创建使用细粒度的表空间。




create tablespace tbs_data01 datafile '+dg1(stp_fine2)/tbs_data01_01.dbf' size 100m 
reuse uniform size 4m;




经过上述步骤后，新的文件将按条带宽度为2、条带大小为512KB来组织数据文件。这就是修改条带宽度、条带大小的方法。

那么，条带大小、条带宽度到底有什么意义呢？如图7-10所示。
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图7-10　条带大小为512KB

在图7-10中，DG中存在4块盘。假设AU大小为4MB，条带大小为512KB，条带宽度为4。
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 千万不要认为这样的假设在ASM中不成立。曾有资料说，条带大小乘以条带宽度必须等于AU大小，但Oracle中其实没有这样的限制。



数据文件的第一个512KB在1号磁盘AU 1的1号条带，第二个512KB在2号磁盘AU 1的1号条带，……，第5个512KB在1号磁盘AU 1的2号条带，等等。数据文件被以512KB为单位，分割存储到DG的所有磁盘中。

其实细粒度可调条带和粗粒度不可调条带相比，区别就是数据是以512KB为单位分割存储的。

还有一个问题，条带宽度必须等于磁盘数吗？当然不是。如图7-11所示的DG也是可以创建成功的。
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图7-11　条带宽度不等于磁盘数

假设图7-11中的DG中共有4块磁盘，AU大小为4MB，条带大小为512KB，条带宽度为2。数据的第一个512KB在1号磁盘的AU1中，第二个512KB在2号磁盘AU1中，但第三个512KB又回到了1号磁盘AU1中，因为DG条带宽度设置为2，所以条带只能跨两个AU。直到第15、16个512KB，分别在1号盘AU1、2号盘AU1中，至此这两个AU被占满了。第17个512KB在3号盘AU1中，第18个512KB在4号盘AU1中，依次类推。


7.2.3　AU与条带的作用

在总结AU与条带的作用前，先了解一下粗粒度不可调条条带。假设DG1共有4块盘，如图7-12所示。
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图7-12　ASM粗粒度不可调条带

4块盘编号分别为1～4。在DG1中创建一个数据文件，文件的第一个4MB在1号盘1号AU 1号条带，第二个4MB在2号磁盘1号AU 1号条带，……，第5个4MB在1号磁盘2号AU 1号条带，依次类推。每个AU，只有一个条带，不存在有几号AU几号条带这个说法。这就是粗粒度不可调条带。每个AU中只会有一个条带，不可能有第二个。整个AU就是一个条带，也就是说，AU就是条带，条带就是AU。AU与条带的作用，简单地说，决定了分布单元的大小。设定数据以多大的单元分布在DG的各个磁盘中，这是AU与条带的目的。比如，前文中的两个例子就有如下提法：
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 4MB AU大小、4MB条带大小，即数据以4MB为单位分散存储在DG的所有磁盘中。
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 4MB AU大小、512KB条带大小，即数据以512KB为单位分散存储在DG的所有磁盘中。

这就是AU和条带的作用。说起来很简单，没有那么神秘。AU和条带就是一个分配单位而已。数据会被以一定单位分割，存储在多个磁盘中。分割单位的大小就由AU、条带来决定。

下面，进一步分析一下AU、条带对性能的影响。


7.2.4　DG中盘数量对性能的影响

需要注意的是，在ASM中无论条带宽为多少，数据库的单次I/O都不会并发访问多个磁盘。看一下如图7-13所示的情况。
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图7-13　盘数量对性能的影响

图7-13中的DG包含两个盘，假设AU大小是4MB，条带大小是512KB，条带宽度为2。如果表有一个1MB的区，正好在图7-13的“第一个条带”中，它的前512KB在磁盘1中，后512KB在磁盘2中。当全表扫描读取这1MB数据时，进程先读磁盘1中的512KB，等待512KB读完后，再开始读磁盘2中的512KB。虽然在ASM下I/O都是异步的，但读取了磁盘1中的前512KB后，Oracle虽会做些其他事情，但不会开始下一次I/O，它会等待这个I/O完成，再开始读磁盘2中的后512KB。

想要实现在两个磁盘中并发地读，只能在存储层使用硬RAID来实现。

ASM层的AU与条带只是用于决定数据如何存储。

因此，想测试ASM的I/O能力，如果不使用并行是没有意义的。比如，有一个DG，原来有4块盘，现在又加了两块盘，如图7-14所示。
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图7-14　4块盘再加2块盘

现在在此DG中新建一个表空间、新建一个测试表，用全表扫描测试一下I/O性能，会是怎样？由于ASM层对于全表扫描这样的操作不能并行读多个磁盘。因此向DG中添加磁盘，并不能提高全表扫描的性能。因此，使用这种方法测试后，会发现加盘之后性能并没有提升。

一个4块盘的DG和一个40块盘的DG，全表扫描的性能相差无几。但是，一旦打开并行就不一样了。如果多个进程一起进行I/O操作，自然是盘数越多、性能越快。


7.2.5　最大I/O与最小I/O

Oracle最大I/O取决于连续的I/O有多大，当然还有OS和硬件的限制。

比如，在图7-15中，条带大小为512KB，数据被以512KB为单位分割到多块磁盘中。如果区大小为1MB，虽然这1MB对数据库来说是连续的数据，但在ASM的DG中，将被分别存储在两块磁盘中。此时，最大连续的数据不会超过512KB。因此，Oracle的最大I/O大小也不会超过512KB。
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图7-15　ASM的最大与最小I/O

假设图7-16中的AU大小、条带大小均为4MB（也就是粗粒度不可调条带），但OS、硬件限制的最大I/O为1MB，那么，Oracle的最大I/O也无法超过1MB。
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图7-16　AU大小、条带大小均为4MB

最大I/O大小，会受到连续数据大小和OS、硬件的限制。最小I/O就很简单，AU、条带，包括数据库中的Extent，都只决定数据如何存储，与最小I/O无关。Oracle中最小I/O的大小，取决于块大小。数据文件最小I/O是8KB；Redo文件最小I/O是512字节；ASM元数据文件块大小是4096字节，那么，这些文件的最小I/O就是4KB。

另外，AU、条带的大小并不影响最小I/O大小。
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 条带或AU并不是ASM的最小I/O大小。



AU、条带取决于数据在存储介质中的分布，而数据的分布则可能会影响I/O性能。


7.2.6　数据分布对性能的影响

想象一下，如果存储中有多个RAID组，但频繁访问的数据只被存放在某个RAID组的LUN中，这会造成什么情况？

答案是：I/O压力不均衡，无法发挥存储的能力，还有可能导致缓慢的I/O，影响整体性能。

就好像一个小组有4个人，每个人的工作量最好相当。如果一个人工作量多、另外3个人工作量少，假设某一项任务需要4个人合作完成，另外3个活少的人干完活就闲着，等着那一个工作量最多的人。这样，总体的速度就被拖慢了。只有将数据平均地分散到DG的多个盘中，压力才能均衡。通过AU和条带可实现让数据合理分散。

数据平均分散，总要有个单位，不能按字节分散，AU和条带就是用来设置这个单位的。前文讲过，AU、条带是数据分布单位，分布其实就是分散。如果AU、条带大小都是4MB，那么数据将以4MB为单位，分散到DG的所有盘中。如果AU是4MB，条带是128KB，那么数据以128KB为单位，分散到DG的所有盘中。这就是AU、条带的真正作用，它们决定了数据的分散单位。

下面根据这一点，简单总结一下大、小条带的优缺点。

小条带的优点是数据更分散，有助于分散热点。

小条带的缺点是过小的AU、条带，导致连续数据不大，OLAP性能受影响很大。

大AU、大条带的优点是数据连续存储，显著提高OLAP类操作性能。

大AU、大条带的缺点是过大的AU、条带，可导致数据分散度不够高。


7.2.7　案例精选：奇怪的IO问题

下面通过一个案例来了解一下大条带、小条带对性能的影响。

应用情况如下：
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 以日志型应用为主，特点是大并发插入。
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 因为有些OLAP型操作，考虑到全表扫描操作的性能，AU的大小设定为4MB。另外，大部分表空间Extent（区）的大小都为1MB。
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 存储是盘柜，共15块盘，1块做热备，另外14块做成7对RAID1。
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 每块盘600GB，每个镜像的RAID1也是600GB。
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 每组RAID被作为一个LUN，共7个600GB的LUN。

项目上线前测试并发插入，当以每秒2000次的速度插入、提交时，遇到以下问题：
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 I/O响应时间时快时慢。
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 Db File Parallel Write时高时低。

总之就一句话，存储偶尔有较大的波动。存储环境拓扑图如图7-17所示。
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图7-17　存储环境拓扑图

另外，还要复习一下第1章空间管理部分的相关内容。

实施并发插入操作时，其实都是向最后一个区插入，如图7-18所示。

在图7-18中，并发插入正在向E5号区中插入。E5区插满后的情况如图7-19所示。
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图7-18　向最后一个区插入数据
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图7-19　E5区插满后的情况

可以看到，段被扩展，在E5区后新增了一个E6区。E5区已经满了，新插入的行数据会到新扩展的区中，如图7-20所示。
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图7-20　向新扩展的区插入数据

插入就是这样逐个区使用的。

在该案例中，Extent大小都是1MB，AU大小是4MB，前4个区在第一个AU中。第一个AU在RAID1的LUN1中。数据先被插入到LUN1，大量并发插入，使RAID1中迅速有了很多脏块，DBWR会向LUN1中写大量脏块。

第一个AU中的所有区被写满后，开始向第二个AU中的区里写数据。第二个AU在RAID2的LUN2中，这又使RAID2中马上产生了很多脏块。这时LUN1中的脏块差不多都写完了，DBWR开始向RAID2（也就是LUN2）写脏块。

依次类推，DBWR向RAID3写，向RAID4写，如图7-21～图7-24所示。

图7-21～图7-24中深色的RAID组表示DBWR正在向其中写脏块。深色的RAID组从RAID1，变成RAID2、RAID3和RAID4。DBWR没有同时向所有RAID组写脏块，而是在某一段时刻只向某一个RAID组中写。这就是热点了，而且是会变的热点。在系统压力比较高时，前几分钟是某些磁盘忙，后几分钟又是另外的磁盘忙。
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图7-21　DBWR向RAID1写脏块
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图7-22　DBWR向RAID2写脏块
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图7-23　DBWR向RAID3写脏块
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图7-24　DBWR向RAID4写脏块

当和其他消耗I/O的应用混在一起时，就会导致I/O响应时间波动很大，时高时低、时快时慢。

解决方案：使用细粒度条带，让I/O压力分散得更均匀。

由于AU大小原来是4MB，数据也是以4MB为单位分布的，因此，现在考虑使用默认的细粒度条带（大小为128KB，宽度为8），不必修改隐藏参数。让数据以128KB为单位分布，数据的分布单位越小，I/O压力也会分散得更均匀。

1）在ASM实例中为DG添加细粒度模板。命令如下：




alter diskgroup dg1 ADD TEMPLATE stp_fine ATTRIBUTES (UNPROTECTED fine);




2）在数据库实例中创建使用细粒度的表空间。命令如下：




create tablespace tbs_data01 datafile '+dg1(stp_fine)/tbs_data01_01.dbf' size 
10240m reuse uniform size 1m;




前面已经说明，不修改隐藏参数，使用ASM细粒度条带，条带大小为128KB，条带宽度为8。那么，如果区大小为1MB，每个1MB的数据被会以128KB为单位，分散到8个盘的8个AU中，如图7-25所示。

深色区域是第一个1MB，也就是第一个区。新插入的1MB数据将分别向8个盘中插入时，就是插入到图7-25中的深色区域中。

在存储层，脏块分布在7个RAID组中。DBWR写脏块时，会同时向7个RAID组写。

一个区插满，再插另一个区，如图7-26所示。

如图7-25、图7-26所示，使用细粒度条带后，1MB的区被切割分布到7个LUN中，脏块将分布在7个RAID组中，DBWR每次写脏块，将同时向7个RAID组写，而不是像过去那样只向一个RAID组中写。
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图7-25　数据分散到8个AU中
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图7-26　一个区插满再插另一个区

因为只有7个LUN，必然会有两个条带同时在一个AU中的情况。当然，这样还是不太完美，但1MB的数据总算分布到多个RAID中，压力被分散，没有了I/O波动。DB File Parallel Write、DB File Sequential Read等I/O类等待事件的等待时间也会更加平稳，不会有I/O响应时间时快时慢的情况。

当然，如果能有8个RAID组、ASM DG中包含8个盘，这样就是最好的。1MB的区、128KB条带，正好每个RAID组（或每个ASM盘）中一个128KB的条带。当然还可以在ASM实例中调节隐藏参数，改变条带宽度。但这样做有一定风险，不建议在生产环境使用。

上面的案例是建立在OLTP环境下的。在该环境下，使用较小的条带分散热点，在有些情况下可以减少竞争、提高性能。但在OLAP环境下，全扫描操作较多，这时，“连续”是关键。连续I/O越多，I/O性能越佳。

为了让数据尽可能地连续存储，要尽量使用大的AU。


7.2.8　大AU和小AU性能对比

上面讲了一个OLTP中小条带分散数据、分散I/O压力的例子。下面，再来看看OLAP中大AU和小AU对性能的影响。

在图7-27中，两个DG都使用的是粗粒度不可调条带，一个DG的AU大小定为1MB，另一个DG的AU大小定为2MB。
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图7-27　两个使用粗粒度不可调条带的DG

随便建一张大小为120MB的小表（由于步骤非常简单，这里就省略了）。在1MB的AU和2MB的AU下，全表扫描的时间对比情况如下。

对1M AU 1MB区进行全表扫描的时间如下：




Elapsed: 00:00:03.58 
Elapsed: 00:00:03.50
Elapsed: 00:00:03.49
Elapsed: 00:00:03.48




对2M AU 1MB区进行全表扫描的时间如下：




Elapsed: 00:00:03.02
Elapsed: 00:00:03.00
Elapsed: 00:00:03.04
Elapsed: 00:00:03.03




为了避免偶然性因素的影响，每类全扫描都做了很多次。可以看到，在2MB AU下，性能还是有不小提升的。这个测试很简单，甚至可以在廉价测试环境（如虚拟机）中模拟到这个结果。

很多操作系统、硬件层都有一个单次I/O最大大小的限制，通常都是1MB。笔者上面的例子中，使用了2MB AU大小，数据会以2MB为单位存储在DiskGroup中。但由于系统的最大I/O大小是1MB，如果DataBase要一次性读2MB，其实操作系统还是会将一次2MB分成两个1MB的I/O。也就是说2MB的AU并不会减少I/O次数。为什么使用2MB的AU后，I/O性能会有所提升呢？

原因很简单，比如OS、硬件限制单次最大I/O为1MB，假设AU的大小为2MB，由于用满一个AU，才会用下一个AU，因此第1MB和第2MB数据是连续存储的，如图7-28所示，进程在读了第1MB的数据后，会再读第2MB的数据，虽然是两次“读”操作，但由于读相连的数据，比读不连续的数据还是要快很多。
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图7-28　第1MB和第2MB数据连续存储


7.2.9　AU与条带总结

AU是针对DG的；条带是针对文件的。

一个DG，只能有一种大小的AU，但可以有多个条带大小不一的文件。

下面的命令使用了细粒度可调条带，在DG1中创建了一个数据文件。




create tablespace tbs_data01 datafile '+dg1(stp_fine2)/tbs_data01_01.dbf' size 100m 
reuse uniform size 4m;




而下面这条命令使用了粗粒度不可调条带，在同一个DG中创建了粗粒度不可调条带的数据文件。




create tablespace tbs_data02 datafile '+dg1/tbs_data01_01.dbf' size 100m reuse
uniform size 4m;




当两个表空间都在DG1中时，一个可以使用细粒度可调条带，另一个可以使用粗粒度不可调条带。也就是说，同一DG中，同样AU大小的情况下，表空间可以选择不同的条带大小。甚至同一个表空间下的不同数据文件，也可以各自有不同的条带大小、条带宽度。

这使得我们的配置可以很灵活，如果某个表全表扫描比较多，可以将它放在粗粒度条带表空间中。如果像前文所述并发插入比较多，可以将它放在细粒度条带表空间中。

具体在什么情况下适合大AU、大条带，什么情况下适合小AU、小条带，下面总结一下。

1）在OLAP环境下：不用考虑条带，用大AU，大小为4MB或8MB为宜，甚至可以考虑更大。但大AU会浪费些空间。如果AU大小是8MB，不可能所有文件大小都是8MB的倍数。如果某个文件大小是10MB，它将占两个AU，大小就是16MB。这会导致空间有一点点浪费。这是笔者能想到的大AU的唯一缺点。

2）在OLTP环境下：根据应用情况选择不同方案。比如前文提到的并发插入的例子，可以使用条带进一步分割数据。

如果不是并发插入，而是随机的并发访问，大AU并不会减慢性能。也可以考虑使用大AU。


7.2.10　OLTP与大条带

先回顾一下前文所讲的插入案例。由于每次都只向一个区中插入，因此最好让一个区的空间对应多块磁盘，如图7-29所示。
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图7-29　一个区的空间对立多块磁盘

如果如图7-30所示，一个区的数据只分布在一块磁盘中，就会造成热点。
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图7-30　一个区的数据分布在一块磁盘中

但如果不是并发插入，而是随机的并发访问，如图7-31所示。
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图7-31　随机的并发访问

表的每个区只对应一块盘，但所有区每时每刻都有进程访问，所有磁盘的I/O压力大致相似，就没有热点了。没有必要让一个区分布到多块磁盘上了。

在这种均匀的随机I/O的情况下，就算用小AU、小条带，让数据在各个磁盘上分布得更碎，对I/O性能的提升也没有帮助。相反，由于数据更碎，如果碰到连续的、大I/O的访问，性能反而会下降。

通常情况下，OLAP场景更适合大AU、大条带。而OLTP，并不是小AU、小条带更适合，如果是非大并发插入，大AU无条带更适合；如果是并发插入比较多的情况，使用小条带效果才更好。

总之，I/O规划要结合应用，对于非大并发插入的应用，无论OLTP、OLAP，大AU无条带（或默认条带设置）都会对性能更有帮助。


附录　HASH算法简单介绍

Oracle中很多地方都使用到了HASH算法，在学习Oracle内部原理的时候，HASH这个单词也是出现频率很高的词汇。那么，HASH算法到底是什么呢？它到底有什么优点呢？这对C语言、数据结构比较了解的读者来说可能不是什么问题。但部分DBA的开发经历较短，或者没有开发经历。对于这部分朋友，全面理解HASH无疑是一大难题。下面将以共享池中SQL语句的查找为例，以笔者自己的一个HASH函数为模型，描述一下HASH算法。

1.HASH Key、HASH函数与HASH值

其实，最简单的HASH就是求余。给它一个值，它可以生成另外一个值。而且这个过程是可重复的，并且每次的结果都一样。比如，以“除以31取余”为例，除以31取余可以称为HASH函数。假设传给HASH函数一个值：50，得到的结果则被称为HASH值（此处HASH值为19）。在这个例子中，每次传给HASH函数一个50，都会得到HASH值19。HASH算法的核心，就是设计一个HASH函数，每次传给它一个给定值，可以得到另外一个相应的值。
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 HASH算法的核心就是设计一个HASH函数，每次传给它一个给定值（源值，也称为HASH的Key），可以得到另外一个相应的值（HASH值）。简单点说，HASH函数就是将源值（HASH KEY）转化为HASH值的过程，而且此过程是可重复的。



求余固然是最简单的HASH函数，但求余效率不高，除法运算是非常占用CPU的。而且，求余无法对字符串使用，当然也就无法用于SQL语句了。要想彻底地搞清楚HASH算法，还是来找个简单例子吧。该示例以下面的算法为HASH函数。




unsigned long hash(char *key,int l)
{
int i;
unsigned long ret=0;
if (key == 0)
return(0);
for (i=0; i<l ; i++)
ret^=(key[i]<<(i&0x0f));
return(ret);
}




这段程序非常简单，整个处理过程就是逐个字节地处理字符串中的每个字符。例子是用C语言编的，编程基础不好的读者，只要有计算级等级考试二级的水平就可以懂。

该程序中每一行的意义并不重要，我们只需要知道总的意义就可以了。这个函数有两个参数，第一个参数char *key是源值，也就是HASH Key，它是个字符串。第二个参数int l是第一个参数字符串key的长度。这个函数对HASH Key的每个字符做位运算，异或、与、或，还有位移运算，返回值ret是一个长整型数字，它就是HASH值了。

位运算是很快的操作，相比除法、求余，位运算只占用很少的CPU周期。但HASH函数仍然是强CPU消耗型操作，因此在HASH算法使用比较密集的时段，CPU占用率一定会居高不下，比如逻辑读。每次逻辑读都要计算HASH值，然后根据HASH值找到Cache Buffer Chain链表，因此逻辑读是很消耗CPU的一种操作。

假设以如下形式调用此HASH函数：




Hash_value=hash("ABC",3);




字符串“ABC”就是HASH Key，它的长度为3，因此第二个参数为3。返回值Hash_value就是HASH值了。

笔者的调用结果中，“ABC”的HASH值是457。

对ABC这样的字符串进行运算不是我们的目的。下面再以3条SQL为例，这3条SQL也全都是字符串，从计算机的角度来说，它们和上面例子中“ABC”的区别，只是长度不同而已，它们都是字符串。




1）select * from t1 where c1=100
2）select * from t1 where c1=101 
3）select * from t1  where c1=100 （where前有3个空格）




语句1和语句2是两条文本相近、未采用绑定变量的SQL。语句1和语句3从语义上说完全一样，只是语句3中where前多了空格。下面使用笔者的HASH函数，对每条语句的字符s、e、l、e、c、t等逐个位移、异或，得到的结果为：语句1的HASH值为468183，语句2的HASH值为472279，语句3的HASH值为911081。

到此为止，就可以把各种各样的SQL语句（其实对计算机而言就是各种各样的字符串）通过HASH函数转化为一个数值。那么，这样做的又有什么用呢？答案非常简单，快速搜索。

2.链表与HASH

在Oracle中HASH算法的作用主要是快速搜索（其他领域就不讨论了）。下面，先来了解一下搜索对象：在哪里搜索。

Oracle中的HASH算法主要用于在内存中搜索定位。也就是说，我们的搜索范围是内存。

内存中的数据通常被组织成链表，比如，图1所示的3个内存块。
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图1　3个内存块

在图1中，内存块A的地址为10000，它里面保存了SQL语句select * from t1 where c1=100的相关信息。内存块B的地址为13000，保存语句select * from t1 where c1=101的相关信息。内存块C地址为12000，保存语句select * from t1 where c1=100的信息。

这样的内存块经常被组织成如图2所示的形式。
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图2　内存块的组织形式

在内存块A中，将内存块B的地址13000记录下来，在内存块B中记录内存块C的地址，依次类推，这就是链表了。

通常，还会为链表配一个头，如图3所示。
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图3　为链表配一个头

假如现在想查看语句select * from t1 where c1=101的相关信息，从“头”出发，步骤如下：

1）取出头中记录的下一个内存块的地址：10000。

2）访问10000处的内存块，对比它里面的语句是否是目标语句select * from t1 where c1=101，结果不是。

3）取出地址为10000内存块中的下一个内存块地址：13000。

4）访问13000处的内存块，对比它里面的语句是否是目标语句select * from t1 where c1=101，发现这就是要找的目标字符串。

5）访问13000处内存块中的信息。

以上就是搜索步骤，在链表中搜索某个内存块的步骤。简单来说，这种搜索就是从头到尾，比较每个内存块。如果链表很长，搜索时间也会很长。

另外补充一下，这种方法，还有个名称，就是链表的遍历算法，是数据结构中最初级的内容。

这种遍历算法的效率在链表很长的时候肯定不会高。因此，HASH算法应运而生。

HASH算法要对内存块的分布重新组织一下。在链表中，我们的3块内存A、B和C，完全不相连，但是HASH算法要求它们是相连的。而且，对于这3块内存的顺序，还有专门的要求。3块内存对应的3条语句的HASH值和HASH值除以3的余数分别如下：




语句                      HASH值除以3的余数
-------------------------------------- ------- ---------
语句1："select * from t1 where c1=100" 468183   0
语句2："select * from t1 where c1=101" 472279   1
语句3："select * from t1 where c1=100" 911081   2  




我们根据它们HASH值除以3的余数的顺序，决定它们在内存中的顺序。

还有一点是关于内存分配问题，假设A、B和C每个内存块大小300字节，那么要在内存中分配900字节，以A→B→C这样的顺序将3块内存存放其中，如图4所示。
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图4　内存分配

假设这块900字节的大内存地址从20000处开始，那么20000～20299是原来的内存块A，20300～20599是原内存块B，最后20600～20899是原内存块C。

而且每个内存块中，不再需要记录下一内存块地址，因为每个内存块是逐个存放的，本内存块地址加上300就是下一个。

根据图4，下面再来描述一下使用HASH算法查找语句select * from t1 where c1=101的相关信息的步骤。

1）将select * from t1 where c1=101作为HASH Key，计算HASH值为472279，除以3求余，得1。

2）用20000，加上1×300，此处的1，就是上一步中用HASH值除以3得到的余数。20000+1×300，得20300，它就是select * from t1 where c1=101所在的内存块。

3）访问地址20300处内存块中的信息。

这就是HASH算法，不需要再遍历链表，直接将要查找的内容作为HASH Key，计算HASH值，再求余，计算20000+1×300，就得到要查找的内存块地址了。

这里将几个名词统一一下，图中从地址20000处开始的3块内存，每块内存Oracle称为一个HASH Bucket，三个HASH Bucket合起来称为HASH表。

图5是统一名词后的HASH表。
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图5　统一名词后的HASH表

图5中每个HASH Bucket的编号来自HASH值除以3后的余数。下面，用统一后的名词再描述一下HASH算法的步骤：

1）将select * from t1 where c1=101作为HASH Key，计算HASH值为：472279，除以3求余，得1。因此，目标在1号HASH Bucket中。

2）计算1号HASH Bucket的位置，HASH表地址+HASH Bucket编号×HASH Bucket大小。20000+1×300，得20300，这就是1号HASH Bucket地址。

3）访问20300处1号HASH Bucket中的信息。

HASH算法的关键就是，每个内存块要按HASH Bucket的顺序存放。这样求得HASH Bucket编号后，可以按照“HASH表地址+HASH Bucket编号×HASH Bucket大小”，计算出HASH Bucket的内存地址。

下面，对比一下链表搜索和HASH表搜索的区别，如图6所示。

在图6中，上面为链表，下面为HASH表。

在链表中，如果要找的目标在第N个节点处，必须从头开始逐个搜索，则需要搜索N个节点。N有可能很大，因此性能有可能很慢。

在HASH表中，只需对搜索目标计算HASH值、求出HASH Bucket编号即可。假设计算出的HASH Bucket编号为N，按照前文所述的公式：HASH表地址+N *HASH Bucket大小，就可以得到第N个HASH Bucket的地址。与链表相比，它不必逐个搜索每个节点。

链表需要用循环逐个搜索，HASH表则没有循环。用专业点的话说：链表搜索，算法复杂度是O(n)，HASH搜索，算法复杂度是O(1)。
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图6　链表搜索和HASH表搜索的区别

3.HASH算法与内存

HASH算法也不是没有缺点，如果HASH算法又快又好，链表还有存在的意义吗？

HASH算法的缺点在于，要预先估计HASH Bucket的数量，并根据Bucket数量、大小分配内存。

HASH对数据的组织是有要求的。比如前面的例子，如果搜索目标是SQL语句，而且只有如下3条语句：




1）select * from t1 where c1=100 
2）select * from t1 where c1=101 
3）select * from t1  where c1=100 （where前有3个空格）




那么HASH Bucket数量可以定为3。如果HASH Bucket大小是300字节，则需要预先分配3×300，共900字节内存。也就是说，要分配3个HASH Bucket。这3个HASH Bucket编号为0～2。

然后，将这3条语句HASH值除以HASH Bucket数量（3）后，3个语句的余数依次分别是0、1、2。那么，语句1就被放入HASH Bucket 0，语句2放入HASH Bucket 1，语句3放入HASH Bucket 2。

Oracle把一条SQL语句当作一串字符，然后对这串字符计算HASH值。不但SQL语句可以使用HASH算法，所有的信息都可以使用HASH算法。比如Buffer Cache，它是用块的对象号、文件号、块号这3个值拼凑成一个字符串的，这样就可以计算HASH值了。

共享池中SQL条数一般不会太多，但Buffer Cache中的Buffer数量有可能很多，通常情况下都会远高于SQL条数。下面，我们以Buffer Cache为例，继续描述HASH算法。

比如有表T1，对象号是1234，它的第一个块是5号文件、128号块，Oracle可能会以“1234,5,128”作为一个字符串计算HASH值。以上面的HASH函数为例，字符串“1234,5,128”的HASH值为21721。

下面以Buffer Cache为例，设计一下我们的HASH表。

1）确定HASH Bucket数量。假设Buffer Cache大小10GB，块大小8KB。Buffer Cache一共可以容纳1310720个块，HASH Bucket数量不必超过1310720，就定为1310720个。

2）确定HASH Bucket大小。不能将一个块8192字节都放进HASH Bucket中。Bucket中的数据要尽量地少，我们只需要在HASH Bucket中记录块对应Buffer的内存地址就行了。如果是64位系统，一个内存地址也就8个字节（64个二进制位），那HASH Bucket大小就是8个字节。

1310720个HASH Bucket，每个大小为8字节，一共需要10MB。这就是HASH算法需要的内存，这块内存的大小不是可变的，必须要一次性分配。这就是HASH算法的代价，如图7所示。
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图7　HASH算法需要的内存

HASH表中共1310720个Bucket，编号为0～1310719。每个Bucket中只保存了一个Buffer Address，也就是块在Buffer Cache中的地址。

假设HASH表起始地址是10000，当进程需要读1234号对象、5号文件128号块时，根据字符串“1234,5,128”计算HASH值，得21721，如图8所示。

每个Bucket 8个字节，第21721号Bucket的地址是10000+21721×8，得183768。这就是21721号Bucket的内存地址了，根据这个地址，进程不再需要搜索就可以直接读取地址处的内存了。

假设183768后的8个字节是NULL，这说明Buffer Cache中并不包含5号文件128号块。进程从磁盘中读取5号文件128号块，将其送入Buffer Cache的某一个Buffer中，并将其地址写入183768处，也就是21721号Bucket，如图9所示。
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图8　进程需要读1234号对象、5号文件128号块
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图9　5号文件128号块对应Buffer的内存地址

在图9中，内存地址为183768的Bucket中的8个字节，用于存放另一个地址，这个地址是Buffer Cache中5号文件128号块对应Buffer的内存地址。

如果有其他进程再次读取1234号对象、5号文件128号块时，根据字符串“1234,5,128”计算HASH值，得21721。然后10000+21721×8，得183768。直接到内存地址183768处，读取其中的值XXXXX。XXXXX就是5号文件128号块的内存地址。进程下一步所做的事情，就是到内存的XXXXX处，读取5号文件128号块的Buffer。

4.HASH冲突

其实，虽然我们的Buffer Cache共有1310720个Buffer，HASH表中也有1310720个Bucket，但有时难免会出现两个不同块具有相同HASH值的情况。

比如，X对象X号文件X号块，字符串“X,X,X”的HASH值也是21721，如图10所示。
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图10　X对象X号文件X号块

1234对象、5号文件128号块和X对象X号文件X号块的HASH值都是21721，即Bucket 21721中有两个目标。这种情况就是HASH冲突。
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 两个不同的字符串，计算出的HASH值相同，就是HASH冲突。



我们不能把冲突HASH值对应的数据（在这个例子中，就是Buffer Address）放入同一个Bucket中，因为一个Bucket只有8字节，这个大小不可改变。

为什么这个Bucket大小不可改变？原因很简单，因为要使用公式HASH表地址+HASH Bucket编号×HASH Bucket大小，根据Bucket编号计算出Bucket的内存地址。公式中的“HASH Bucket大小”必须是一个固定数字。

如果如图10所示，Bucket的大小有8字节，还有个别是16字节，这将如何为“HASH Bucket大小”确定一个固定的数字呢？无法确定。HASH算法的核心思想就是每个Bucket大小统一，用Bucket编号乘以Bucket大小，就可以得知Bucket相对HASH表开头处的偏移量。因此，HASH算法的限制之一，就是Bucket大小必须固定。

HASH总有冲突，这是难免的。对于冲突的情况，如何处理呢？看图11。
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图11　冲突

首先，将HASH值都为21721的两个Bucket组织成一个链表。一个完整的链表会有链表头，此处假设链表头节点的地址是183768。链表中头只有一个地址，是链表节点1的地址：80000。节点1中的记录是节点2的地址70000。

在每个节点中除了有Next（下一节点）的地址外，当然还要有BA（Buffer Address的缩写，Buffer的内存地址），以及对象号、文件号、块号等。

然后，把这个链表放入前文提到的HASH表中，如图12所示。
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图12　Oracle中Buffer Cache中的HASH表

这就是Oracle中Buffer Cache中的HASH表了。Bucket 21721后的这条链表，还有个专门的名字：Cache Buffers Chain。

在HASH表中，仍然只放了一地址，不过，不再是Buffer Address，而是Cache Buffers Chain的Head。

进程读取1234号对象、5号文件128号块的步骤如下：

1）计算字符串“1234,5,128”的HASH值，除以1310719，得到余数21721。

2）计算21721号Bucket的内存地址：10000+21721×8，得183768。

3）访问内存地址183768后的8个字节，也就是Cache Buffer Chain的Head，取出第一个节点的内存地址80000。

4）访问内存地址80000处的链表第一个节点，取出它里面记录的对象号、文件号、块号，对比是否是1234号对象、5号文件、128号块。对比结果，不是。

5）取出80000处第一节点中的Next：70000，也就是第二个节点的地址。

6）访问内存地址70000处的链表第二个节点，取出它里面记录的对象号、文件号、块号，对比是否是1234号对象、5号文件、128号块。对比结果—是。

7）取出它的BA：XXXXX，读取Buffer。

这就是在Oracle中所有内存HASH表的访问步骤。其实它不再是单纯的HASH表，而是HASH表+链表，它将HASH冲突的Bucket串在了一个链表中，所以在Oracle中一般称HASH链表。Cache Buffers Chain，也可以统称为HASH链（下文简称为CBC）。

到这里，我们的HASH表也要略加修改了，如图13所示。
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图13　修改后的HASH表

在修改后的HASH链中，和21721号Bucket一样，每一个Bucket中都不再是存放Buffer Address，而是存放CBC链表的Head。无论有没有HASH冲突，HASH表中都只存放Head。

对于Buffer Cache来说，Node1、Node2这些链表中的节点，就是BH（Buffer Head）。

这就是HASH算法。注意本附录中所列出的HASH函数，并不是Oracle中真正使用的HASH函数，只是用来举例的。Oracle中真正的HASH函数的作用和文中的类似，但由于它的输入参数较多，不适合用来举例，故用笔者自己的HASH函数代替。

如果你对Oracle中真正使用的HASH函数感兴趣，可以参考如下的C语言伪码：




int sp1=0x11;
int sp2=0x7f;
int sp3=0x7;
int hash_header=0x394953140;
hash(int p1,int p2)
{
int uk=p1;
int rdba=p2;
int v1,v2;
int target_addr;
uk=uk<<0x11+rdba;
uk=(0x9e370001*uk)&0x00000000FFFFFFFF;
uk=uk>>sp1;
v1=uk&sp2;
v1=v1<<0x4;
v2=uk>>0xsp3;
v2=v2<<0x4;
target_addr=hash_header+v2+v1;
}




这就是Oracle 11GR2下Buffer Cache HASH链表所使用的HASH函数。函数的第二个实参是rdba，第一参数p1和其他几个参数sp1、sp2和sp3的值取决于段或块的类型等。这块代码来自kcbgtcr函数，它是Oracle开始逻辑读的函数。从kcbgtcr+0x2c0处到kcbgtcr+0x385处，就是Buffer Cache中的HASH算法。下面是它的反汇编代码，有兴趣的读者可以研究一下。




kcbgtcr+0x2c0:                  movq   0xa723e59(%rip),%r8
kcbgtcr+0x2c7:                  movl   0x80(%r8),%eax
kcbgtcr+0x2ce:                  incl   %eax
kcbgtcr+0x2d0:                  andl   $0xf,%eax
kcbgtcr+0x2d3:                  movq   0xa723e46(%rip),%r8
kcbgtcr+0x2da:                  movl   %eax,0x80(%r8)
kcbgtcr+0x2e1:                  movl   (%r14),%eax
kcbgtcr+0x2e4:                  movq   0xa723e35(%rip),%r8
kcbgtcr+0x2eb:                  movq   0xa723e2e(%rip),%r9
kcbgtcr+0x2f2:                  movl   0x80(%r9),%ecx
kcbgtcr+0x2f9:                  movl   %ecx,%r9d
kcbgtcr+0x2fc:                  movl   %eax,(%r8,%r9,8)
kcbgtcr+0x300:                  movl   0x4(%r14),%eax
kcbgtcr+0x304:                  movq   0xa723e15(%rip),%r8
kcbgtcr+0x30b:                  movq   0xa723e0e(%rip),%r9
kcbgtcr+0x312:                  movl   0x80(%r9),%ecx
kcbgtcr+0x319:                  movl   %ecx,%r9d
kcbgtcr+0x31c:                  movl   %eax,0x4(%r8,%r9,8)
kcbgtcr+0x321:                  movq   0xa714018(%rip),%r8
kcbgtcr+0x328:                  movl   (%r8),%eax
kcbgtcr+0x32b:                  movl   %eax,-0x448(%rbp)
kcbgtcr+0x331:                  movl   (%r14),%eax
kcbgtcr+0x334:                  shll   $0x11,%eax
kcbgtcr+0x337:                  addl   0x4(%r14),%eax
kcbgtcr+0x33b:                  imull  $0x9e370001,%eax,%eax
kcbgtcr+0x341:                  movq   0xa72ed30(%rip),%r8
kcbgtcr+0x348:                  movl   (%r8),%ecx
kcbgtcr+0x34b:                  movl   %eax,%edx
kcbgtcr+0x34d:                  shrl   %cl,%edx
kcbgtcr+0x34f:                  movq   0xa72ed2a(%rip),%r8
kcbgtcr+0x356:                  movl   (%r8),%eax
kcbgtcr+0x359:                  andl   %edx,%eax
kcbgtcr+0x35b:                  movl   %eax,%r8d
kcbgtcr+0x35e:                  shlq   $0x4,%r8
kcbgtcr+0x362:                  movq   0xa72ed1f(%rip),%r9
kcbgtcr+0x369:                  movl   (%r9),%ecx
kcbgtcr+0x36c:                  movl   %edx,%eax
kcbgtcr+0x36e:                  shrl   %cl,%eax
kcbgtcr+0x370:                  movl   %eax,%r9d
kcbgtcr+0x373:                  shlq   $0x4,%r9
kcbgtcr+0x377:                  movq   0xa72ed12(%rip),%r10
kcbgtcr+0x37e:                  movq   (%r10),%r10
kcbgtcr+0x381:                  movq   (%r10,%r9),%r12
kcbgtcr+0x385:                  addq   %r8,%r12
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0x0000003b2ea0d290 in __read_nocancel () from /1ib64/1ibpthread.so.0
(gdb) b kslwtbctx

Breakpoint 1 at 0x8f9a5c2

(gdb) ¢

continuing.
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Loaded symbols for /usr/1ib64/1ibaio.so.1

Reading symbols from /1ib64/1ibd1.so.2...done.

Loaded symbols for /1ib64/1ibdl.s0.2

Reading symbols from /1ib64/1ibm.so.6...done.

Loaded symbols for /1ib64/1ibm.so.6

Reading symbols from /1ib64/1ibpthread.so.0...done.

[Threa debugg‘ing using Tibthread_db enabled]

[New Thread 0x2ab830a4d910 (LwP 4718)]

Loaded symbols for /1ib64/1ibpthread.so.0

Reading symbols from /1ib64/1ibns1.so.1...done.

Loaded symbols for /1ib64/1ibnsl.so.1

Reading symbols from /1ib64/1ibc.s0.6...done.

Loaded symbols for /1ib64/1ibc.s0.6

Reading symbols from /1ib64/1d-1inux-x86-64.s0.2...done.

Loaded symbols for /1ib64/1d-1inux-x86-64.50.2

Reading symbols from /usr/1ib64/1ibnuma.so.1...done.

Loaded symbols for /usr/1ib64/1ibnuma.so.1

Reading symbols from /1ib64/Tibnss_files.so.2...done.

Loaded symbols for /1ib64/1ibnss_files.so.2

Reading symbols from /u0l/app/oracle/product/11.2.0/1ib/1ibnquell.so
Loaded symbols for /uOl/app/oracle/product/11.2.0/1ib/1ibnquell.so
0x0000003b2ea0d290 in __read_nocancel () from /1ib64/1ibpthread.so.0

(gdb) W

...done.
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Reading symbols from /u0l/app/oracle/product/11.2.0/1ib/1ibnquell.so.. |
Loaded symbols for /uOl/app/oracle/product/11.2.0/1ib/1ibnquell.so

0x0000003b2ea0d290 in __read_nocancel () from /1ib64/1ibpthread.so.0
(gdb) b kslwtbctx

Breakpoint 1 at 0x8f9a5c2
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continuing.
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sqQL>select c.sid,spid,pid,a.SERIAL# from (select sid from v3n|

SID SPID PID SERIAL#

140 4718 23 9

sqQL>
sqL>select * from vage;
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[root@ocp ~]# su - oracle

[oracle@ocp ~]$

[oracle@ocp ~]$

[oracle@ocp ~]$ gdb $ORACLE_HOME/bin/oracle 4718

GNU gdb Fedora (&.8-27.el5)

copyright (c) 2008 Free software Foundation, Inc.

License GPLV3+: GNU GPL version 3 or later <http://gnu.org/1‘icense5/gp1.htm1>
This is free software: you are free to change and redistribute it.

There is NO WARRANTY, to the extent permitted by law.

and "show warranty” for details.

This GDB was configured as "x86_64-redhat-Tinux-
(no debugging symbols found)

Attaching to ﬁ:rogram: /u0l1/app/oracle/product/11
Reading Symbols from /u01/app/oracle/product/11.
Loaded symbols for /uOl/app/oracle/product/11.2.
Reading symbols from /u01/app/oracle/product/11
Loaded symbols for /u0l/app/oracle/product/11.2.
Reading symbols from /u0l/app/oracle/product/11
Loaded symbols for /u0l/app/oracle/product/11.2.
Reading symbols from /1ib64/1ibrt.so.1...done.

Loaded symbols for /1ib64/1ibrt.so.1

Reading symbols from /u0l/app/oracle/product/11
Loaded symbols for /u01l/app/oracle/product/11.2.
Reading symbols from /uOl/app/oracle/product/11.
Loaded symbols for /u0l/app/oracle/product/11.2.
Reading symbols from /u0l/app/oracle/product/11.
Loaded symbols for /u01/app/oracle/product/11.2.

Type "show copying”
gnu”...

.2.0/bin/oracle, process 4718

2.0/1ib/1ibodmll. so... (no debuggin

0/1ib/1ibodmll. so

.2.0/1ib/1ibcel111. so. . .done.

0/1ib/1ibcell1l.so

.2.0/1ib/1ibskgxpll. so. .. done.

0/1ib/1ibskgxpll. so

.2.0/1ib/1ibnnzl1. so. . .done.

0/1ib/1ibnnzll. so
2.0/1ib/1ibclsrall. so...done.
0/1ib/1ibclsrall.so
2.0/1ib/1ibdbcfgll. so...done.
0/1ib/Tibdbcfgli. so
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[oracle@ocp admin]$ sqlplus 1hb/a
sQL*Plus: Release 11.2.0.3.0 Production on Sat Dec 14 19:48
Copyright (c) 1982, 2011, oracle. All rights reserved.

Connected to:
oracle Database 11g Enterprise Edition Release 11.2.0.3.0 -

with the pPartitioning, OLAP, Data Mining and Real Applicati

SQL>

sqL>select c.sid,spid,pid,a.SERIAL# from (select sid from v
SID SPID PID SERIAL#
140 4718 23 9

sQL>
SQL>
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Instance Activity Stats - Absolute Values

e Statistics with absolute values (should not be diffed)

Statistic Begin Value | End Value

|session cursor cache count | 81,590,902 | 81,602,997
opened cursors current 7,454 6,530
workarea memory alocated 44980 51,25
logons current 920 869
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sqL>select

sid,EVENT,TOTAL_WAITS from V$SESSION_EVENT where sid in (140);

EVENT TOTAL_WAITS
Disk file operations I/o0 1
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sQL*Net message from client 18
EVENT TOTAL_WAITS
Disk file operations 1/0 1
db file sequential read p
SQL*Net message to client 18
SQL*Net message from client 18

sqL>fi






OEBPS/Image00134.jpg
L3t (Top Heap)

i

0 Chunko
£ Chunkl
X

A T HE R 4y
B 80 F 19 fg — A/
Chunk






OEBPS/Image00255.jpg
HASHZ

Bucket 1
Bucket 2
Bucket 3

Bucket
1310720

Buffer
Address

Buffer Cache 3£1310720/Mk

AR SR S,





OEBPS/Image00012.jpg
(gdb) x/32 0x7fff7balebgs

0x7fff7ba0eb88

0x7fff7ba0eb9s:
0x7fff7ba0ebas:
0x7fff7ba0ebb8:
0x7fff7balebc8:
0x7fff7balebd8:
0x7fff7ba0ebes:
0x7fff7ba0ebf8:

0x08f97a59
0x09329a7d
0x00000000
0x01eb1fd9
0x00003000
0x00000000
0x0a0fcd50
Ox7FFFFfff

0x00000000
0x00000000
0x00000000
0x00000000
0x00000000
0x00000000
0x00000000
0x00000000

0x7balec10
0x00073fff
0x312e02f4
0x00000000
0x00000017
0x00000001
0x00000092
0x00000001

0x00007fff
0x00000000
0x00002ab8
0x00000000
0x20000000
0x00000000
0x00000000
0x00000000






OEBPS/Image00133.jpg
Bucket 0
Bucket 1
Bucket 2

Bucket N

HASHZ=

R e
Bk it
0 0
388:3;780 38dfcc3e0

SRR EIRA L
recr
— a80 [ [ [
freeable recr A ifibrHeap 0
1605 | | 4096 [Ds
SR
Heap0DS recr

6013 4096
Firtr | Le—me—
HeapODS
! recr
1| 0%
|
- 1 freeable
FifftTHeap 6 : e
1
1 | freeable
1| 409

35p | TUFIRAIA
freeable | o

FiftrHeap 6 IR
BAFAER i FRHeap 0F
Fi#hrHeap 0

T
1
IHeap 65 —1>Chunk
1
1
1
IHeap 63 —/*Chunk
1
1

1
IHeap 655 =“>Chunk
1





OEBPS/Image00254.jpg
ar. |
00— 000

E#R: ZFN/AHASH Bucket





OEBPS/Image00015.jpg
100%-
90%-
80%
70%7
60%
50%7
40%7
30%7
20%]
10%

nt_(total






OEBPS/Image00136.jpg
Instance Activity Stats - Absolute Values

» Statistics with absolute values (should not be diffed)

'session cursor cache count| 81,578,178 | 81,590,902
opened cursors current 6510 7454
workarea memory allocated 83,160 | 44,980
logons current 879 920






OEBPS/Image00257.jpg
HASHZE Buffer Cache 3£1310720/M#

#25HiEk10000 | Buffer
Address

Bucket 0

Bucket 1

Bucket 2

1234745

5531
Bucket: 21721 | XXX | 10824

Hidib: 183768 | XXXXX

Bucket:1310719

HASHZE 2L H10M P17






OEBPS/Image00014.jpg
713 Argument/Register addr=0x9fffffffffffb710.
714 Dump of memory from OxSEffffffffffbéd0 to OxXOLLLffffffffb810

715
716
717
718
719

9 3 3

]

9 3 3

=
MR RN RN RN

L A N 1

=

S9FFFFFFFFFFFB6D0 00000000 00136B44
9FFFFFFFFFFFB6EO 00000000 0001003E
9FFFFFFFFFFFB6F0 9FFFFFFF FFFFB7DC
9FFFFFFFFFFFB700 00000000 0001003E

PEFFFFFFFFFE
Repeat 1 times

20B747A3 OA7F143C [...... KD .G.uunX]
346DC5D6 3886594B [....... >4m. .8.YK]
00000010 00000000 [eueevuncrnnnnnan 1
346DC5D6 3886594B [....... >4m. .8.YK]






OEBPS/Image00135.jpg
X dm o

K do -

X dd

JLZE b HE (Top Heap)

Chunk0
Chunk1

Chunk2
Chunk3

Chunk4

IR TN
4> Chunk, 1ERH 4K,
XA~ Chunk K/NESRALO,

15 [X %t [ #9 Chunk A /)y

=

A HE o 43 BL—

T






OEBPS/Image00256.jpg
HASHZ Buffer Cache 3£1310720/™#

Fieyicegs g Buffer
#£10000 | Address

Bucket 0
Bucket 1

Bucket 2

Bucket (NULL)
21721

Bucket
1310719

HASHZE L H10MPA






OEBPS/Image00262.jpg
Oracle SR EWMEH AN, WA EB2BREAMOracle DBAR Ml ( VAGE ) 10 FMULE
MRKRZAE

RARHHISEOracle HImAE NP MM SHE, BT ARSHAQNFRMNE, HiEE
SRHR T AR — B A AW HARE

Oracle Core Revealed

OracleREZHK KiE®

PHfEE O

@mu:mmgg
hina Machine Press





