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1

第1章 序論

本研究では，ミドルウェアを介してアプリケーションがデータベースにアクセス

することで，アプリケーションやデータベースを修正せずに，性能を向上させる手

法を，研究対象とする．

1.1 研究の背景

データベースを利用して動的なデータを扱うサービスの処理量は，近年，増加の

一途を辿っている．例えば，証券取引の取引高，ネットショッピングの売上高は，10

年で 10倍以上になってきている．また，近年普及している，Twitter等のConsumer

Generated Mediaでも，扱うデータ量に伴い，処理量も増えてきている．

上記のような，動的なデータを扱うサービスでは，一般的には，オンライン・ト

ランザクション処理システムを用いて，データが照会・更新される．オンライン・

トランザクションシステムでは，アプリケーション・サーバが，ユーザからの処理

要求を受信し，要求された処理に伴うトランザクション処理をデータベースに対し

て要求する．例えば，ネットショッピングの場合，アプリケーション・サーバはユー

ザから商品の購入要求を受信し，商品の在庫数の照会，在庫数の更新，注文履歴の

追加を行うトランザクションを，データベースに要求する．データベースにおける

トランザクション処理では，原子性・分離性が保障され，アプリケーション・サー

バは，一貫性のあるデータ照会・更新が可能となる．

アプリケーション・サーバと比較し，データベース・サーバは，1台の処理性能

を向上させることが重要である．一般的に，オンライン・トランザクション処理シ

ステムは，アプリケーション・サーバ，データベース・サーバを多く配置し，アプ
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リケーション・サーバはユーザからの要求を，データベース・サーバはアプリケー

ション・サーバから要求されるトランザクションを，並列に処理することで，性能

を向上することが可能である．このうち，アプリケーション・サーバは，永続的な

データを保持しないため，安価なサーバを多く配置させることで，容易に処理量を

増加させることが可能である．しかし，永続的なデータを保持するデータベース・

サーバは，可用性の高い，高価なサーバを配置させる必要がある．そのため，シス

テムのコストを最小限にするためには，少ないデータベース・サーバで，処理量を

最大化させることが重要である．

データベース・サーバの処理性能を向上させる手法としては，アプリケーション

が要求するトランザクションのワークロードに特化したデータベース・サーバを構

築する方法が考えられる．例えば，近年提案されているKey-Value Storeでは，SQL

を用いた複雑な照会・更新処理ができない反面，単純な照会・更新処理を短時間で

大量に処理することが可能である．しかし，このようなデータベースを利用するに

は，アプリケーションの修正や，既存のデータベース構成の修正が必要となる．多

くの企業では，関係データベースを用いたパッケージソフトウェアや，数多くの既

存アプリケーションの利用が求められるため，アプリケーションの修正が必要な新

規データベース・サーバを構築することは，困難である．また，既存のデータベー

スは，有用な管理ツールが存在しており，運用コストも低いため，継続的な利用が

望まれる．

そこで本論文では，データベース・ミドルウェアを用いて，データベース・サー

バの処理性能を向上させる手法を，研究対象とする．データベース・ミドルウェア

を用いたトランザクション処理システムでは，アプリケーション・サーバは，デー

タベース・ミドルウェアをデータベースと想定し，トランザクション処理を要求す

る．トランザクション処理を要求されたデータベース・ミドルウェアは，トランザク

ションの原子性，分離性を保ちながら，汎用データベースを利用して，要求された

トランザクション処理と同等の処理を実現する．例えば，複製を用いるデータベー

ス・ミドルウェアでは，複数のレプリカに対して各更新を処理要求することで，全
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てのレプリカに同じデータを保存し，1つのレプリカ・データベースに対して各照

会 SQLを処理要求することで，アプリケーションに対して，高い照会処理性能を提

供する．また，バッチ処理を用いたデータベース・ミドルウェアでは，複数の照会・

更新処理を 1つの処理にまとめてデータベースに処理要求することで，データベー

スとの通信回数を減少させ，かつ，データベース内でのディスクアクセスを集約さ

せることにより，アプリケーションに対して，高い照会・更新処理性能を提供する．

従来，データベース・ミドルウェアを用いて，データベースの処理性能を向上さ

せる処理手法は，多く提案されているが，厳密なトランザクションの分離性を提供

するデータベース・ミドルウェアは存在しない．例えば，複製を用いたデータベー

ス・ミドルウェアでは，あるトランザクションが照会中のデータに対して，他のト

ランザクションが更新可能な分離性（スナップショット分離性）が，多く提案されて

いる．また，バッチ処理を用いたデータベース・ミドルウェアでは，複数のトラン

ザクションにまたがった処理をまとめながら，各トランザクションの分離性を保障

するデータベース・ミドルウェアは，存在しない．つまり，既存のデータベース・ミ

ドルウェアでは，銀行用のアプリケーションのような，厳密なトランザクション分

離性（繰り返し読み取り可能分離性やカーソル安定分離性）を要求するアプリケー

ションに，利用することが困難である．

1.2 研究の目的

本研究の目的は，厳密なトランザクション分離性を保障しながら，様々なアプリ

ケーションのワークロードの性能向上を行う，データベース・ミドルウェアを提供

することとする．そのため，本研究では，主に次の 2つのデータベース・ミドルウェ

アの提案を行う．

• データベースの排他制御機構を用いて，更新 SQLを複数台のレプリカ・デー

タベースに複製し，照会 SQLを 1台のレプリカ・データベースで処理要求す

る手法では，厳密なトランザクション分離性を保障することが困難である．こ
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の問題を解決するため，データベース・ミドルウェア内で，要求されるトラン

ザクション分離性の提供に必要なロックを特定，管理することで，レプリカを

用いたトランザクション処理を行うデータベース・ミドルウェアを提案する．

本データベース・ミドルウェアを用いることで，アプリケーションに対し，高

い照会処理性能を提供することを可能とする．

• 動的にSQLが生成されるアプリケーションは，生成されたSQLの中から，バッ

チ対象とする SQLを特定することが困難であった．この問題を解決するため

に，トランザクション内の SQL処理履歴を解析し，厳密なトランザクション

分離性を保障しつつ，バッチ処理可能な SQLを，動的に決定し，バッチ処理

を行うデータベース・ミドルウェアを提案する．本データベース・ミドルウェ

アを用いることで，アプリケーションに対し，高い更新処理性能を提供するこ

とを可能とする．

本論文では，提案するデータベース・ミドルウェアを，既存のウェブ・アプリケー

ション・ベンチマーク（Daytrader，TPC-W）を用いて評価する．本評価により，提

案するデータベース・ミドルウェアが，アプリケーションのワークロードに特化し

たトランザクション処理性能を，アプリケーションを修正することなく，提供可能

であることを示す．

1.3 本論文の構成

本論文では，まず，第 1章にて，近年のデータベースを用いたアプリケーションの

特徴的なワークロードを示し，特定のアプリケーションに特化してトランザクショ

ン性能を向上するデータベース・ミドルウェアの重要性を示す．

第 2章では，各トランザクション内のSQL処理履歴を記憶し，トランザクション分

離性を保障しながら，バッチ処理可能な SQLを特定する手法を提案する．本手法は，

複数のトランザクション内で要求される SQLをバッチ対象とするため，各トランザ

クション内で多くの SQLを処理しないオンライン・トランザクション処理（OLTP）
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システムでも，効果的である．本章では，本提案手法を，JDBCインタフェースを実

装するライブラリとして実装し，Ｊ２ＥＥ上で実装されたベンチマーク，Daytrader

を用いて，性能向上の効果を示す．

第 3章では，データベース・ミドルウェア内で排他制御を行い，トランザクショ

ン分離性を保障しながら，複製を用いて照会処理性能を向上するデータベース・ミ

ドルウェアを提案する．本手法におけるデータベース・ミドルウェア内での排他制

御では，要求される SQLを解析することで行うため，アプリケーションが特定のヒ

ントを提供する必要はない．本章では，本提案手法を，第 3章と同様，JDBCイン

タフェースを実装するライブラリとして実装し，J2EE上で実装されたベンチマー

ク，TPC-Wを用いて，性能向上の効果を示す．

第 4章では，提案，評価した，2つのデータベース・ミドルウェアを有用性のまと

め，第 5章では，今後の課題，展望を示す．
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第2章 自動グループ・コミット手法

2.1 まえがき

様々な用途でデータベースが利用されてる現在，データベースは，大量の更新ト

ランザクションを，高速に処理しなくてはならない．例えば，証券取引所における株

式の売買システムでは，全ての取引をデータベースに記録する必要があるため，1秒

間に数万件の更新トランザクション処理が発生する．また，IBM Websphere Process

Server[26]では，BPELプロセスの状態管理にデータベースを利用するため，プロセ

スの状態遷移ごとに更新トランザクション処理が発生する．さらに，比較的照会処

理の割合が多いショッピングサイトでも，ウェブを介して多くの利用者が注文を行

うため，絶対数として更新トランザクション処理が多くなる．

大量のトランザクションを高速に処理する手法として，従来，（1）グループ・コ

ミット [1]，（2）Multiple Query Optimization（MQO）[2, 3, 4]が，広く利用されて

いる．

グループ・コミットを利用する手法では，複数のトランザクション処理を，1つ

のトランザクションとして処理することで，更新トランザクション処理の高速化を

実現する．例えば，銀行の夜間バッチ処理では，大量のトランザクションを処理す

る際，トランザクションごとにコミット処理を行わず，全トランザクションの処理

が終了した時点でコミット処理を行う．本手法を利用することにより，同時トラン

ザクション処理数が少なくなるため，オペレーションシステム上のプロセス管理に

対するオーバヘッドが減少する．また，複数トランザクション分のコミット処理を

一度に行うため，コミット処理に対する処理量が減少する．

MQOを利用する手法では，グループ・コミットする複数トランザクション内の
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複数の更新処理を，1つの更新処理として処理することで，更新トランザクション

処理の高速化を実現する．例えば，パラメータを指定する SQLを用いて更新処理を

行うデータベースでは，一度に複数のパラメータ値を受信することで，複数の更新

処理を行うことが可能である．本手法を利用することにより，データベースにおけ

る，パラメータの受信処理，処理結果の送信処理が軽減される．なお，MQOは，照

会 SQLをまとめて処理する手法にも適用可能なため，本章では，上記のような更新

SQLをまとめて処理する手法を，バッチ更新と呼ぶものとする．

上記のような更新トランザクション処理の高速化を実現するには，グループ・コ

ミットの対象となる更新トランザクションを特定し，かつ，それらの中でバッチ更

新の対象となる更新処理を特定する必要がある．従来，各トランザクションの依存

関係を事前に解析してグループ・コミットを行う手法 [5, 6]や，各トランザクション

の原子性・分離性を保障せずにMQOを適用する手法 [2, 3, 4]は提案されている．し

かし，利用者からのリクエストにより動的に各トランザクション間の依存関係が変

化し，厳密な原子性・分離性が要求されるアプリケーションには，これらの手法を

適用することはできない．また，各トランザクション間の依存関係を熟知したアプ

リケーション開発者が，グループ・コミット，バッチ更新をアプリケーションに適用

することも可能だが，現在のパッケージソフトウェアや，アプリケーション・サー

バ等のミドルウェアが普及した現在では，実現が困難である．

そこで，本章では，各トランザクションで処理要求される SQLを予測し，予測結

果からグループ・コミットの対象となるトランザクション，バッチ更新の対象とな

る更新処理を特定し，自動的に適用する手法を提案する．

本手法では，アプリケーションがあるトランザクションにおける最初の更新 SQL

をデータベースに処理要求した時点で，過去のコミット済みトランザクションの実

行履歴を元に，今後同じトランザクション内で処理要求される可能性がある SQLを

予測する．次に，同時に予測したトランザクションの中から，予測結果中に最も多

くバッチ更新可能な SQL含むトランザクションの集合を特定し，グループ・コミッ

トの対象とする．グループ・コミット対象のトランザクション内で処理要求される
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SQLは，バッチ更新の対象可能である場合，ミドルウェアによって，新たなバッチ

更新用トランザクションとして，データベースに処理要求される．これらのバッチ

更新，グループ・コミットは，アプリケーションが要求するトランザクション間の

分離性（カーソル固定分離レベル）を保証するように，ミドルウェアによってスケ

ジューリングされながら処理される．

我々は，本手法を，データベースに接続するためのミドルウェアとして，Javaを

用いて実装した．本実装を利用することで，アプリケーションや，データベースを

修正することなく，グループ・コミット，バッチ更新を用いて，更新トランザクショ

ンの最適化を実現可能となる．本章では，本実装を，簡易的なベンチマークを用い

て評価し，その有用性を示す．

2.2 システム構成と課題

2.2.1 システム構成とトランザクション処理

本章では，エンド・ユーザからの処理要求に応じて，アプリケーションがデータ

ベースにトランザクション処理を要求するシステムを想定する．本システムでは，

同時に複数のエンド・ユーザがアプリケーションに対して処理要求を行うものとし，

同様に，アプリケーションもデータベースに同時に複数のトランザクション処理要

求を行うものとする．データベースをサーバとした場合，アプリケーションはデー

タベースのクライアントとなるため，本章ではアプリケーションをクライアントと

表記する．なお，各クライアント，データベースは，別のサーバで実行され，ネッ

トワークを介して通信可能とする．

トランザクション処理は，クライアントがデータベースに対して，複数の SQLを

処理要求した後，コミット処理，もしくは，ロールバック処理を要求することで，実

現されるものとする．また，SQLの処理は，引数を指定可能な SQL（SQLテンプ

レート）を利用して要求されるものとする．例えば，以下のような SQLの処理を，

トランザクションとして要求する場合，クライアントは，図 2.1のように実行する．
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1 
2 
 
3 
4 
5 
6 

Connection conn = DriverManager.getConnection(xxx); 
PreparedStatement stmt = conn.prepareStatement 
                     ("INSERT INTO CART VALUES(?,?)"); 
stmt.setString(1,book1); 
stmt.setString(2,u1); 
stmt.executeUpdate(); 
conn.commit(); 

  

図 2.1: Javaのトランザクション処理

なお，図 2.1では，Javaを用いて記述され，JDBCライブラリを利用してデータベー

スに処理要求を行うものとする．

• INSERT INTO CART VALUES(book1,u1)

図 2.1では，まず，データベースへの接続を試み（1行目），2つのパラメータを

指定する以下のような SQLテンプレート I1を，データベースに登録する（2行目）．

• I1: INSERT INTO CART VALUES(?,?)

次に，2つのパラメータ（book1，u1）を指定し（3，4行目），データベースに送信

する（5行目）．最後に，コミット処理を要求することで，データベースに対し，指

定した SQLの処理を確定させる（6行目）．なお，6行目の処理が正常処理した場

合，トランザクションに対するコミット処理が正常終了したことを表し，例外が発

生した場合，トランザクションがロールバックしたことを表す．

図 2.1では，パラメータとして指定する値を変更することで，以下のような更新

SQLを，同じ SQLテンプレートを利用しながら，トランザクションの処理内容を変

更することが可能である．

• INSERT INTO CART VALUES(book1,u1)

• INSERT INTO CART VALUES(book2,u2)

• INSERT INTO CART VALUES(book3,u3)
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1 
2 
 
3 
4 
5 
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9 
10 
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13 

Connection conn = DriverManager.getConnection(xxx); 
PreparedStatement stmt = conn.prepareStatement 
                     ("INSERT INTO CART VALUES(?,?)"); 
stmt.setString(1,book1); 
stmt.setString(2,u1); 
stmt.addBatch(); 
stmt.setString(1,book2); 
stmt.setString(2,u2); 
stmt.addBatch(); 
stmt.setString(1,book3); 
stmt.setString(2,u3); 
stmt.addBatch(); 
stmt.executeBatch(); 
conn.commit(); 

  

図 2.2: Javaのバッチ更新とグループ・コミット

ここで，上記 3つの更新 SQLを別々に処理するトランザクションを，グループ・

コミット，バッチ更新を利用する場合を考える．この場合，図 2.2のように，クライ

アントは，データベースにトランザクション処理を要求することになる．

図 2.2では，まず，図 2.1と同様，データベースへの接続を試み（1行目），I1を，

データベースに登録する（2行目）．次に，1つ目のトランザクションのパラメータ

値である u1 book1を登録し（3，4行目），バッファリングする（5行目）．同様に，

残り 2つのトランザクションのパラメータ値である u2 book2，u3 book3も，同様に

登録し，バッファリングする（3-11行目）．最後に，バッファリングしたパラメー

タ値をデータベースに送信して 3つの更新 SQL処理をデータベースに要求し（12行

目），トランザクションのコミット処理を要求する（13行目）．

2.2.2 自動グループ・コミットの課題

一般的なアプリケーションは，図 2.1のように記述されているため，アプリケー

ションがグループ・コミット，バッチ更新を利用する場合は，図 2.2のようにアプ

リケーションを修正しななくてはならない．一方，パッケージアプリケーションや，

運用中のアプリケーションは，アプリケーションの修正を行うことができない．
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本章では，ミドルウェアとして，グループ・コミット，バッチ更新の適用を目的

とする．具体的には，JDBCライブラリ内部でミドルウェアが機能するシステムを，

実現する．つまり，アプリケーションは図 2.1のように処理しながら，データベー

スは図 2.2で要求されるように SQL，トランザクションの処理要求を受けることを

目的とする．

ライブラリ内部でグループ・コミットを行う場合，あるトランザクションが更新

SQLを要求時には，トランザクションと同時にグループ・コミットするトランザク

ション集を特定する必要がある．より多くの更新SQLをバッチ更新することで，デー

タベースの負荷を軽減することが可能になるため，適切にトランザクション集を特

定する必要がある．

また，特定したトランザクション集の，各々の原子性，分離性を保ちながら，バッ

チ更新をスケジューリングするアルゴリズムも必要となる．トランザクション処理

の一般的な分離性では，あるトランザクションが更新中のデータに関しては，他の

トランザクションは照会してはならない．しかし，グループ・コミットを利用する

と，データベースにとっては，グループ・コミット対象のトランザクション集は 1

つのトランザクションとして処理されるため，トランザクション集の間では，上記

分離性が保障されない．つまり，ミドルウェア内では，アプリケーションが要求す

る分離性を保証しながら，グループ・コミット対象のトランザクション集を特定し，

バッチ更新を処理要求する必要がある．

なお，本章では，トランザクションの分離性として，カーソル安定性の分離レベ

ルをアプリケーションが要求するものとする．本分離レベルが分離性として指定さ

れると，データベースは，（1）あるトランザクションが更新中・照会中（カーソル

上）のレコードは他のトランザクションは更新できず，（2）あるトランザクションが

更新中のレコードは他のトランザクションは照会できないことを保障する．
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2.3 提案手法

グループ・コミット，バッチ更新をトランザクション処理に適用する手法を，ミ

ドルウェアとして実現する手法を提案する．なお，アプリケーションは，JDBCラ

イブラリを利用してデータベースにトランザクション処理を要求するものとし，提

案するミドルウェアは，JDBCライブラリ内部で機能するものとする．

2.3.1 概要

提案するミドルウェアの概要を，図 3.1に示す．

図 3.1のように，本ミドルウェアは，JDBCライブラリのAPIをアプリケーショ

ンに提供する．そのため，JDBCライブラリを利用する全てのアプリケーションは，

修正することなく本ミドルウェアを利用することが可能である．

アプリケーションからJDBCライブラリのAPIを通じて要求される処理は，TCP/IP

を通じて，ミドルウェア・サーバに通知される．要求された処理に応じて、ミドル

ウェアは，データベース・ベンダーが提供する JDBCライブラリを利用して，デー

タベースにトランザクション処理を要求する．データベース・ベンダーが提供する

JDBCライブラリを利用するため，データベースに依存することなく，本ミドルウェ

アを利用することが可能である．

ミドルウェア内では，複数のアプリケーション・サーバ内のアプリケーションが

要求するトランザクション（Tx）ごとにトランザクション管理機構（TxHandler）

が対応付けられる．各TxHandlerは，アプリケーションから SQL・コミット・ロー

ルバックの処理要求を受信し，グループ・コミット判定機構（MatchMaker），スケ

ジューラ（Scheduler）と連携して，バッチ更新・グループ・コミットを適用する．な

お，ミドルウェア内で，MatchMakerは 1つ，Schedulerは複数存在する．

各TxHandlerは，トランザクション中，最初にバッチ更新可能な SQLを受信した

際，MatchMakerに対して 1つの Schedulerを要求する（requestMatchMake）し，1

つの Schedulerを対応付けられる．本ミドルウェアでは，以下の SQLが，バッチ更



14 2.3. 提案手法

J
D

B
C

 A
P

I

Middleware Vendor
JDBC
Library

Tx Handler

Tx Handler

requestMatchMake

delegate, 

prepare

Application Server

Database

getTargets

Scheduler

Match
MakerJ

D
B

C
 A

P
IApplication

Tx

Middleware Server

Application Server

J
D

B
C

 A
P

IApplication

Tx

図 2.3: 全体の構成（ミドルウェア・サーバ 1台時）
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図 2.4: 全体の構成（ミドルウェア・サーバ複数台時）
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図 2.5: 全体の構成（アプリケーション・サーバ内で稼動時）
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新対象の SQLとなる．

• 排他ロックを伴う SQL（更新 SQLや FOR UPDATE句を含む照会 SQL）

• 同一トランザクション内の更新を照会する SQL（図 2.8の checkConflictを用い

て特定）

Schedulerが対応付けられた TxHandlerは，アプリケーションよりバッチ更新可

能な SQLを受信した際，その SQLは全て Scheduler経由で処理要求し（delegate），

それ以外の SQLは直接データベースに処理要求する．また，アプリケーションより

コミット要求を受けた場合，Schedulerに対しコミット要求を行い（prepare），デー

タベースにも直接コミット要求を行う（ロールバックも同様）．なお，TxHandler

は，トランザクションに要求された SQLテンプレートと引数値を記録し，分離レベ

ルを保障するために利用する．

各 TxHandlerは，最初に上記 SQLを受信した際，グループ・コミット判定機構

（MatchMaker）に対し，スケジューラ（Scheduler）を要求し（requestMatchMake），1

つのSchedulerを対応付けられる．その後，TxHandlerは，特定したSQLをScheduler

経由で（delegate），それ以外は直接データベースに送信する．また，トランザクショ

ンよりコミット要求を受けた場合，Schedulerに対しコミット要求を行い（prepare），

データベースにも直接コミット要求を行う（ロールバックも同様）．なお，TxHandler

は，トランザクションに要求された SQLテンプレートと引数値を記録し，2.3.5で

の競合検出に利用する．

Schedulerは，複数のトランザクションに対応付けられ，delegateされた SQLを，

1つのトランザクションとして，データベースに処理要求する．本章ではこのトラン

ザクションを，グローバル・トランザクションと呼ぶものとする．Schedulerは，対

応付けられた全TxHandlerがprepareを呼び出した時点で，グローバル・トランザク

ションのコミットをデータベースに要求し，対応付けられた全TxHandlerのトラン

ザクションにコミット終了を通知する．TxHandlerからロールバックを受信した場合

は，グローバル・トランザクションをロールバックし，対応付けられた全TxHandler



16 2.3. 提案手法

のトランザクションにロールバックを通知する．Schedulerは，グローバル・トラン

ザクション終了後，TxHandlerとの対応を解除し，次のグループ・コミット対象ト

ランザクション集を要求する（getTargets）．

本ミドルウェアでは，データベースがカーソル安定性を保障していることを想定

し，同等の分離レベルを保障する．Schedulerからのグローバル・トランザクション，

TxHandlerからのトランザクション間の分離レベルは，データベースの排他制御機

構を利用して保障される．また，同じ Scheduler経由で更新を行うトランザクション

間の分離レベルは，ミドルウェア内で競合検出を行うことで保障される．

なお，本ミドルウェアは，図 2.4に示すように，複数のミドルウェア・サーバで稼

動しても良い．また，図 2.5に示すように，ミドルウェアをアプリケーション・サー

バ内で稼動させ，TCP/IPを経由せず，直接ミドルウェアに JDBCの処理要求を通

知する構成も可能である．

2.3.2 実行されるSQLの予測

本ミドルウェアでは，requestMatchMakeを要求した各TxHandlerが，今後トラン

ザクション中で処理要求する可能性があるSQLの予測を行う．本予測を基に，Match-

Makerがグループ・コミットの対象となるトランザクション集を，Schedulerがバッ

チ更新の対象となる更新 SQLを特定する．

予測の前段階として，本ミドルウェアでは，まず，各トランザクションが実行する

SQLテンプレートのシーケンス（TxSeq）を監視し，その履歴を保存する．TxSeq

は，トランザクションが要求した SQLテンプレートのリストで構成され，アプリ

ケーションでは同じTxSeqが何度も処理される．例えば，トランザクションが以下

の SQLテンプレート（S は Select，Iは Insert，UはUpdate）を利用する場合，「S1

→ I1→ U1→ C」というTxSeqとなる．

• S1：SELECT ID FROM USER WHERE N=?

• I1：INSERT INTO CART VALUES(?, ?)
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• U1：UPDATE ITEM SET(STOCK=?)

多くのアプリケーションでは，同じ照会 SQLテンプレートを複数の TxSeqで多

用するが，更新 SQLテンプレートは少数の TxSeqしか利用しないことが多い．こ

れは，アプリケーションがデータベースの一貫性を維持する必要があるため，開発

効率の観点から，同じ種類の更新を 1つのTxSeqによって記述した方がよいことが

原因と考えられる．例えば，実アプリケーションを考慮して作成されたベンチマー

ク，TPC-WやDayTraderでは，同じ更新 SQLテンプレートを利用する TxSeqは，

最大で 2つしか存在しない．本性質を利用すると，あるトランザクションの最初の

更新 SQLテンプレートと TxSeqの履歴から，そのトランザクションが次に要求す

る SQLテンプレートを高精度で予測することが可能である．

TxSeqの履歴が十分保存された後，ミドルウェアは，アプリケーションがトラン

ザクション中で最初のバッチ更新対象となる SQLを要求した時点で，TxSeqの履歴

を基に，今後トランザクション内で実行されうる SQLテンプレートを予測する．予

測は，予測対象のトランザクション内で処理要求された SQLテンプレートと，同じ

順番の SQLテンプレートを利用したTxSeqを履歴から検索し，その結果をトランザ

クションが取りうるTxSeqの候補（TxSeqCandidate）とすることで，予測する．例

えば，以下のTxSeqが履歴に記憶されており，実行中のトランザクションのTxSeq

が「S1→ I1」の場合，TS1，TS2，TS3がTxSeqCandidateとなる．また，トランザ

クション中の処理が進み，TxSeqが「S1→ I1→ U1→ U2」となった場合，TS2が

TxSeqCandidateとなる．

• TS1: S1→ I1→ U1→ C

• TS2: S1→ I1→ U1→ U2→ C

• TS3: S1→ I1→ U1→ U3→ I2→ C
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List<Tx> getTargets() { 
  Tx baseTx = [requestMatchMakeを要求している Txの 1つを選択]; 
  List<Tx> ret = new ArrayList<Tx>(); 
  List<TxSeqCandidate> baseCands=[baseTxの全 TxSeqCandidateを取得]; 
  for (Tx tgtTx: [requestMatchMakeを要求している baseTx以外の全 Txを取得]){ 
    List<TxSeqCandidate> tgtCands=[tgtTxの全 TxSeqCandidateを取得]; 
    if ([baseCandsと tgtCands内に，必ず衝突する SQLテンプレートが存在するか]) 
      continue; 
    if ([baseCandsと tgtCandsの TxSeqCandidateの組み合わせで， 

            共通 SQL更新テンプレートを持つ組み合わせが 1つ以上存在するか]) 
      ret.add(tgtTx); 
  } 
  if (ret.size() >= [最大グループ・コミット Tx数])  
    [baseTxが最も頻繁に実行する TxSeqCandidateと最も類似している TxSeqCandidateを 

      持つ Txを最大グループ・コミット Tx数残し，他 Txを retから削除]; 
  return ret; 
} 

 

図 2.6: グループ・コミット対象トランザクションの特定するプログラム

2.3.3 グループ・コミット対象の特定

本ミドルウェアでは，MatchMakerが，グローバル・トランザクションを処理し

ていない 1つの Schedulerと，同時にバッチ更新対象の SQLを処理要求している複

数のTxHandlerを対応付けることで，グループ・コミットの対象となるトランザク

ション集を特定する．なお，TxHandlerと Schedulerの対応は，Schedulerがデータ

ベースに要求するグローバル・トランザクションがコミット，もしくは，ロールバッ

クするまで，有効である．

Schedulerが対応されていない各 TxHandlerは，対応する Txより，バッチ更新

対象となる SQLの処理要求を受信した際，MatchMakerに対して Schedulerの対

応を要求する（requestMatchMake）．MatchMakerは，Schedulerとの対応を要求

中の TxHandlerから，同じ SQLテンプレートを処理要求すると予測される複数の

TxHandlerを選択し，待機中の Schedulerを対応付ける．

TxHandlerが対応付けられた Schedulerは，データベースに対してグローバル・ト

ランザクションの処理要求を開始し，TxHandlerからバッチ更新対象の SQLを受信
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した場合は，開始したグローバル・トランザクション内の更新として，バッチ更新を

行う．また，Schedulerは，対応付けられた全TxHandlerからコミット・ロールバッ

ク要求を受信した場合，グローバル・トランザクションのコミット・ロールバック

の処理要求をデータベースに対して要求する．グローバル・トランザクションが終

了した Schedulerは待機中となり，次のTxHandlerの対応付けを待機する．

なお，1つの Schedulerに対応付けられるTxHandlerの数は，上限値（グループ・

コミット上限値）が設定されているものとし，グループ・コミット上限値を超えた場

合は，共通した SQLテンプレートが多く予測されたトランザクションを選択する．

上記MatchMakerの処理方法の詳細を，Javaを用いたアルゴリズムとして，図 2.6

に示す．なお，図 2.6中の Tx，TxSeqCandidateは，それぞれ，トランザクション，

TxSeqCandidateを表すクラスとする．また，[ ]の記述は，[ ]中の述語を処理する

ものとする．

図 2.7の 4つのトランザクションを用いて，グループ・コミット上限値を 2とした

際の，グループ・コミット対象のトランザクション集を特定する手順を示す．なお，

図 2.7では，各ノードは各トランザクションがデータベースに要求する SQLテンプ

レート（Sは Select，Iは Insert，UはUpdate）とコミット（C）を表し，実線でつ

ながる SQLテンプレートは実行要求済みの，破線でつながれた SQLテンプレート

は要求が予想される SQLテンプレートを表す．コミットのノードには，そのノード

にたどり着くトランザクションCandidateの名前が記されるものとする．また，図

2.6の 2行目の baseTxとして，Tx1が選択されたものとする．全 SQLは競合しない

ものとし（競合とその検出方法は，2.3.5にて詳細を示す），TxSeqCandidateの類

似性の高さは，共通の更新 SQLテンプレートの数で表されるものとする．

まず，TxSeqCandidate2，TxSeqCandidate3がTxSeqCandidate1-1，1-2内のU1，I1

を含むため，グループ・コミット対象となる．トランザクション数 3は，グループ・

コミット上限値 2を越すため，1つのトランザクションをグループ・コミット対象

からはずす必要がある．そこで，TxSeqCandidate2はTxSeqCandidate1-1と 1つの共

通 SQLテンプレートを含んでいるのに対し，TxSeqCandidate3は 2つ含んでいるた
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図 2.7: requestMatchMakeを要求するトランザクション集

め，より類似性の高い Tx3がグループ・コミット対象に残る．

2.3.4 バッチ更新，グループ・コミットのスケジューリング

MatchMakerにより Schedulerと対応付けられたトランザクションの更新 SQLは，

Schedulerによって，バッチ更新をスケジュールすることで，一度に実行する更新

SQL数を最大化する．アルゴリズムの詳細を図 2.8に示す．

本アルゴリズムは，Schedulerがグローバル・トランザクションを実行する関数（run）

と，各TxHandlerがSchedulerにSQLを要求する関数（delegate），照会SQLを直接

実行可能か検証する関数（checkConflict），コミット可能か検証する関数（prepare）

から成る．なお，checkConflictが trueを返す場合，その引数の SQLは直接実行可能

と判定され，それ以外は delegate対象となる．また，Tx，SQL，SQLTemplateクラ

スは，トランザクション，実行可能な SQL，SQLテンプレートを示すクラスとする．

これより，図 2.7のTx1，Tx2，Tx3に Schedulerが対応した際の図 2.8の挙動を，図

2.9を用いて説明する．なお，全 SQLには競合はないものと考える．また，図 2.9

では，左からトランザクション，Scheduler，グローバル・トランザクションの実行
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synchronized void run() { 
  [GTxを開始する]; 
  while (![rollbackを要求されている]&&![全 Txが prepare中]) {  
    if (![delegate中の Txが存在する]) { wait(); continue; } 
    for (Tx ownerTx : [delegate中の Txの集合を取得]) { 
      checkConflict(ownerTx, [ownerTxが delegateしている SQLを取得]); 
      if ([rollbackを要求されている]) {break;} 
      SQLTemplate U = [ownerTxが delegateしている SQLのテンプレートを取得]; 
      if (U == null||[delegate中でない Txが，Uを delegateする可能性がある]) 

         continue; 
      [Uを delegate中の Txから引数を集め，バッチ更新を行う（照会の場合は逐次処理）]; 

      [上記対象となった Txを delegate中から解除する]; 

      notifyAll(); 
    } 
    if ([rollbackを要求されている]) {break;} 
    wait(); 
  }         
  if ([rollbackを要求されている]){[GTxを rollbackする];} 

  else {[GTxを commitする];} 
  notifyAll();  
} 
synchronized boolean checkConflict(Tx tx, SQL sql) { 
  if (![sqlは tx以外から delegateされた全 SQLと競合しない] 
    || ![sqlは全 Txが照会中のレコードを更新しない]) { 
    [GTxと全 Txに rollbackを要求する]; notifyAll(); return false; 
  } else { return [sqlは txから delegateされた全 SQLと競合しない];} 
} 
synchronized void delegate(Tx tx) { 
  [txを delegate中に設定する]; 
  notifyAll();  
  while (![rollbackを要求されている] && ![sqlが実行されている]) 
    wait();        
  if ([GTxがロールバックした])[txをロールバックする]; 
} 
synchronized void prepare(Tx tx) {    
  [txを prepare中に設定する]; 

  notifyAll();     
  while ([GTxが実行中である]) { wait();} 
  if ([GTxがロールバックした]) [txをロールバックする]; 
} 

 

図 2.8: グループ・コミットの実行
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状況を示すものとする．グローバル・トランザクション，トランザクションの実行

状況は，実行中，実行予定の SQLで表すものとし，実行済みの SQLは実線，実行

予定の SQLは破線の円，実行された順番を矢印で表すものとする．なお，SQLを

バッチ更新した場合は，円を重ねて表示するものとする．Schedulerの実行状況は，

delegateしていて，まだグローバル・トランザクションとして実行されていない SQL

を，Schedulerのキューに記すことで，表すものとする．

Tx1，Tx2，Tx3は，それぞれ，I1，U1，I1を SQLテンプレートとする SQLの処

理要求を行う際に，その SQLを引数として指定して，対応する TxHandlerに対し

て delegate関数を呼び出す（図 2.9-a）．TxHandlerは，Txから SQLを delegateさ

れた際，delegateを呼び出し，Txを delegate中にする（図 2.8-29行目）．delegate

された SQLは，Schedulerにより，run内で実行される．Schedulerによる SQLの実

行後，Txは，delegate中から解除され，アプリケーションに SQLの実行結果が返

される．

runでは，まず，delegate中のTxから 1つの ownerTxを選択する（5行目）．ここで

は，I1のSQLを要求している，Tx1を選択した場合を想定する．次に，checkConflict

で，ownerTxの SQLと他の Txが実行した SQLとの競合の有無を検証する．ここ

では，全 SQLは競合しないと仮定しているため，Schedulerは次の処理に移行する

（もし競合が検出された場合は，分離性を保てない場合があるため，グローバル・ト

ランザクション，グローバル・トランザクションの Schedulerに対応付けられた全

TxHandlerのTxをロールバックする（25行目））．

次に，I1をdelegate中ではないTxが実行する可能性があるか調べる（9行目）．こ

の時点で対応する全Tx（Tx1，Tx2，Tx3）が delegate中なので，対象となるTxは

存在しない．そこで，Schedulerは，I1を SQLテンプレートとする SQLを delegate

しているTx1とTx3の SQLをバッチ更新し（11行目），delegate中の状態を解除す

る（12行目）．

次に，ownerTxとして，Tx2を選択したとする（5行目）．Tx2はU1を SQLテン

プレートとする SQLを要求しているが，delegate中でない Tx1が U1を SQLテン
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図 2.9: 図 2.7の Tx1，Tx2，Tx3に対するグループ・コミット
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プレートとする SQLをTxSeqCandidate1-1内で要求する可能性があるため，バッチ

更新しない（10行目）．最後は，Tx3を ownerTxとして選択するが，すでにTx1が

ownerTxの際にTx3が delegateしていた SQLは実行したので，8行目では nullが返

る．上記のように delegateされた全 SQLのバッチ更新を試みた後，Tx1，Tx3はア

プリケーション・ロジックの実行を再開し，Schedulerは，Tx1，もしくは，Tx3が

次の SQLを delegateするまで待機する（16行目）（図 2.9-b）．

次に，Tx1がU1をSQLテンプレートとするSQLを要求し，delegate中になり（29

行目），Schedulerに通知した場合を想定する（30行目）．通知を受けた Scheduler

は，再度Tx1，Tx2が要求するSQLの実行を試みるが，Tx3がU1のSQLを要求する

可能性があるため，バッチ更新せず，Tx3の delegateを待機する（図 2.9-c）．Tx3が

U1の SQLの実行を要求した際は，SchedulerはTx1，Tx2，Tx3が要求する SQLを

バッチ更新し，Tx1，Tx2，Tx3はアプリケーション・ロジックを再開する（図 2.9-d）．

各TxHandlerはTxからコミット要求を受けた際，prepareを呼び出す．prepareで

は，Txを prepare中とし，runが終了するまで待機する．Schedulerに対応付けられ

た全TxHandlerのTxが prepareを呼び出した際，runは終了し，グローバル・トラ

ンザクションはコミットを行い（19行目），待機中のTxHandlerに通知を行う（20

行目）（図 2.9-e）．

2.3.5 競合の判定方法

複数Txの更新を 1つのグローバル・トランザクションとしてデータベースに処理

させると，未コミットの更新を他 Txで照会・更新する可能性がある．提案手法で

は，図 2.6，2.8で示したアルゴリズムにおいて，ミドルウェア内で実行する SQLの

競合（Tx間の read-write，write-read，write-writeロック競合）が発生する可能性

を SQLの記述から判定し，競合するTxを異なるグローバル・トランザクションに

配置して未コミット更新の照会を防ぎ，競合が防げない場合は Txをロールバック

する．

図 2.6では，SQLテンプレート間の競合判定を行う．以下のような，必ず競合す
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る SQLテンプレートを検出し，競合するTxは異なるグローバル・トランザクショ

ンとして処理する．

• DELETE FROM t1

• UPDATE t1 SET c1=? WHERE id=?

また，以下のように，引数値がわからないと競合を判定できない場合は，図 2.6で

は競合として判定しない．

• DELETE FROM t1 WHERE id=?

• UPDATE t1 SET c1=? WHERE id=?

一方，上記の競合は，引数値が指定される図 2.8の checkConflictでは検出される．

なお，図 2.8では，以下のように，引数値がわかっても，SQL文からは競合が判定で

きない場合は，競合すると判定し，同じ Schedulerに対応付けられた全 TxHandler

のTxをロールバックする．

• DELETE FROM t1 WHERE c2=?

• UPDATE t1 SET c1=? WHERE id=?

図 2.8では，各 TxHandlerが記録した SQLテンプレート とその引数を利用して上

記検証を行い，競合が発生した場合は，関連する全 Txとグローバル・トランザク

ションをロールバックする．

2.3.6 原子性，分離性の保障

上記で示したアルゴリズムが，必ず原子性と，カーソル安定性を保障することを

簡略して示す．

まず，原子性が保障されることを示す．Schedulerを共有するTxの全更新SQLは，

1つのグローバル・トランザクションとして，データベースに処理要求される．グ
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ローバル・トランザクションは，データベースにとっては，通常のトランザクショ

ンと同じため，グローバル・トランザクションとして処理される更新 SQLの原子性

は，データベースにより保障される．また，グローバル・トランザクションがコミッ

ト後，Exceptionを発生せずに各TxHandlerに経由でTxにコミット終了が通知され

るため，グローバル・トランザクションと同等の原子性が保障される．

次に，カーソル安定性が保障されることを示す．同一の Schedulerに対応する全

Txの更新 SQL間には，checkConflictにて，依存関係がないことが保障されるため，

未コミット読み取り（Dirty Read）は発生しない．また，同様に，同じ Schedulerに

対応付けられた全TxHandlerのTxの照会中の SQLとグローバル・トランザクショ

ンの更新 SQLは競合しないため，照会中のレコードが更新されることはない．すな

わち，データベースがカーソル安定性を保証する限り，全クライアントの Tx間で

の，カーソル安定性が保障される．

2.4 性能評価

提案手法を Java（JDBC）で実装し，2つのベンチマークを用いて，その性能を

評価する．

2.4.1 測定環境

全ての評価は，IBM x336（Intel(R) Xeon(TM) 3.60GHz, 1024KB L2Cache, Hy-

perthreading, 2CPU, PC2-3200 DDR2 ECC SDRAM DIMM 7GB）をデータベー

ス・サーバとして，IBM HS20（Intel(R) Xeon(TM) 3.40GHz，2048KB L2Cache，

Hyperthreading，2CPU，PC2-3200 DDR2 ECC SDRAM DIMM 5GB）をクライ

アント（アプリケーション・サーバ）として利用した．OSは，Red Hat Enterprise

Linux Server 5.2（2.6.18-92.el5 #1 SMP Tue Apr 29 13:16:15:15 EDT 2008 x86 64

x86 64 x86 64 GNU/Linux）を，データベースとして DB2 9.5（s071001, LINUX-

AMD6495）を利用した．クライアントは 5台から構成され，データベース・サー
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バとクライアントはGigabit Ethernetで接続する．データベース・サーバは, IBM

ServerRAID6Mを利用し，データベースのトランザクション・ログ，ページデータ

を，2ストレージ（15krpm x 7 RAID0）に保存する．

2.4.2 簡易ベンチマークの評価

本ベンチマークでは 1つの文字列型のカラムを持つテーブルに対し，文字列を複

数回挿入するトランザクションを用いて，本手法の特性を評価する．

なお，本章では，挿入するレコード数をステップ数と呼ぶものとする．各クライア

ント（IBM J9 VM (build 2.3, J2RE 1.5.0 IBM J9 2.3 Linux amd64-64 j9vmxa6423-

20081129を利用した Javaプログラム）は，複数のスレッドがトランザクションの

実行を繰り返すものとし，DB2の JDBCライブラリを直接利用した場合（normarl

環境）と，提案手法を利用した場合（batch環境）のシステム全体のスループット

（TPS）を測定する．Scheduler数は 1，1グローバル・トランザクションあたり，最

大 100トランザクションをグループ・コミット可能とするものとし，測定中は，各

クライアント，データベースのCPU利用率を Linuxのコマンドである vmstatを利

用して測定するものとする．

ロールバックがない場合の評価

クライアント台数ごとのトランザクション（4ステップ・文字列長 5文字）のス

ループットの最大値と，その際のクライアント・データベースのCPU利用率を，図

2.10に示す．なお，スループットの最大値は，各クライアントのスレッド数を 2ス

レッド数ずつ増やして評価した際の，スループットの最大値を表すものとする．ま

た，図 2.10は，横軸はサーバ台数を表し，縦軸はスループット（折れ線グラフ）と，

データベース，クライアントのCPU利用率（棒グラフ，左から batch環境でのデー

タベース，クライアント，normal環境でのデータベース，クライアントのCPU利

用率）を表すものとする．
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図 2.10: 4ステップのスループットとCPU利用率

図 2.10に示すとおり，normal環境ではクライアント数を変えてもスループットが

変化しないのに対し，batch環境ではクライアント数に応じてスループットが向上

している．

図 2.10における 5サーバ時の詳細結果を，横軸をクライアントの総スレッド数

に変えて，図 2.11に示す．normal環境ではスレッド数が増えるとデータベースの

CPU利用率が 90%を超え，スレッド数を増やしてもスループットが向上しない．一

方，batch環境では，スレッド数が増えると，クライアントの CPU利用率が増え，

スループットが向上しない．また，データベースの CPU利用率は，常に 40%以下

であり，最大スループットを示した 120スレッドでは，21%の CPU利用率である．

つまり，normal環境では，データベースのCPUボトルネックになり，batch環境で

はクライアントの CPUボトルネックになっていることがわかる．batch環境では，

データベースのCPU利用率が十分低いので，クライアント数に応じてスループット

が向上していくことが予想される．

次に，5クライアント時の，ステップ数（文字数は 5で固定），文字数（ステップ
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図 2.11: 4ステップ，5サーバのスループットとCPU利用率の詳細

数は 4で固定）に応じた提案手法による性能向上率を，それぞれ，図 2.12，図 2.13

に示す．なお，グラフの縦軸は，性能向上率（線グラフ）と，CPU利用率（棒グラ

フ，図 2.10と同様）を表し，横軸は，ステップ数，データサイズを表すものとする．

図 2.12が示すように，1ステップをバッチ更新する場合は，約 220%の性能向上し

ているのに対し，64ステップをグループコミットする場合は，約 120%の性能向上し

かしない．これは，ステップ数に応じてトランザクションとグローバル・トランザク

ション間の同期回数が増加し，クライアントの負荷が増すためである．図 2.8では，

Schedulerのスレッドの wait()（4・16行目）と TxHandlerのスレッドの notifyAll()

（25・30・37），Schedulerのスレッドの notifyAll()（13・20）とTxHandlerのスレッ

ドの wait()（32・38）が，Javaのモニタ機能を利用して，同期を行う．ステップ数

が増えるとこの同期の数が増えるため，クライアントの CPUリソースの消費量が

増える．上記より，本提案手法は，ステップ数が多いトランザクションに比べ，少

ないトランザクションの方が，効果的であることがわかる．また，図 2.13が示すよ

うに，文字数が多くなると性能向上率が小さくなる．これは，クライアントの送信
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図 2.12: ステップ数に応じた性能向上率
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図 2.14: トランザクションの競合率に応じた性能向上率

のための負荷が大きくなることが原因と考えられる．

ロールバックがある場合の評価

2.4.2節での全評価は，トランザクション間に依存がないことを想定しているが，

実アプリケーションのトランザクション間に依存があるため，グローバル・トラン

ザクション，トランザクションがロールバックする可能性がある．そのため，本章

では，最後に，実アプリケーションを想定し，トランザクションが競合する可能性

がある環境での評価も行う．文字数 5，ステップ数 4，総スレッド数 100の際の，競

合率 0から 1%に対応した性能向上率を図 2.14に示す．なお，トランザクション間

の競合率は，2つのトランザクションが競合する確率を表す．競合する場合は，グ

ローバル・トランザクションとグローバル・トランザクションの Schedulerに対応付

けられた全TxHandlerのトランザクションがロールバックする．

図 2.14に示すように，競合率が高くなると，batch環境のスループットが悪化し，

0.3%以上の競合率で，normal環境よりもスループットが低くなる．このことから，

本手法は，競合率が十分に低いアプリケーションに有用であることがわかる．なお，
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実アプリケーションを模したTPC-Wでは，商品購入時の競合率は，0.1%以下の競

合率となるため，多くのアプリケーションでは本手法は有用であると考えられる．ま

た，グローバル・トランザクションに対応したトランザクション間で競合が起きた

場合でも，全トランザクションの依存関係が直列化可能の際には，グローバル・トラ

ンザクション，トランザクションのコミットを許容するようにすれば，より競合率

を低下することが可能と考えられる [7]．

2.4.3 DayTraderの評価

DayTrader[27]は，株取引をシミュレーションするWebアプリケーションである．

DayTraderでは，10種類のWebページ（home，quote，login，logout，register，ac-

count，portfolio，buy，sell，profile）がスループットを測定するために用意される．

ブラウザは，scenarioページを表示することで，適切なWebページに転送され，あ

らかじめ規定されたワークロードを実行することが可能となる．なお，ワークロー

ドの 90%以上が照会トランザクションで，15種類のTxSeqから構成される．

本実験では，5台のクライアント上にWebSphere6.1（WAS）をインストールし，

WAS上でDayTraderを稼動する．稼動するDayTraderの scenarioページに対し，別

サーバからは複数スレッドでHTTPリクエストを送り続け，スレッド数を変化させ

ながら，スループットを測定した．実験結果を，図 2.15に示す．なお，HTTPリクエ

ストを送信するための負荷は十分低く，測定するスループットには影響がなかった．

図2.15に示すように，batch環境の最大スループットは，normal環境よりも12%向

上した．DayTraderは 90%以上が照会トランザクションであることを考慮すると，本

手法は十分有用であることが考えられる．

図2.11と同様，batch環境では，normal環境に比べ，クライアント（アプリケーショ

ン・サーバ）のCPU利用率が増えている．これは，同様に，SchedulerとTxHandler

のスレッドの同期によるものと考えられる．

スレッド数 10の batch環境のスループットは，normal環境と，ほぼ同じ値であっ
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図 2.15: DayTraderのスループットとCPU利用率の詳細

た（batch環境のスループットは，native環境に比べ 1%低い）．スレッド数 10の場

合，各WASは最大 2リクエストを同時に処理するため，各 Schedulerは，1つのト

ランザクションの更新を処理することになる．つまり，batch環境は，normal環境

に比べ，Scheduler，TxHandlerの処理分，処理量が多い．処理量が増加したにも関

わらず，スループットがほとんど変わらないのは，それらの処理量は，無視できる

ほど小さいと言える．また，全測定において，競合の発生率は，トランザクション

中 0.01%以下であった．つまり，提案手法によるオーバヘッドによって，システム

全体のスループットを低下させる可能性が小さいことが考えられる．

2.5 関連研究

同時に要求されているクエリに対する共通の処理を共有することで最適化行う手法

は，Multi Query Optimization（MQO）と呼ばれ，従来広く研究されている [2, 3, 4]．

これらの手法では，本提案手法のように，同時実行されるクエリから共通処理を特
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定し，クエリ処理の最適化を行う [2]．さらに，データベースのバッファを最適化す

るためのパイプライン [3]や，ディスクキャッシュを最適化するグルーピング手法 [4]

等，システムに応じた最適化の研究もされている．MQOは，実行中のクエリに対し

て適用可能なため，事前知識を必要としないが，各トランザクションに対する分離

性，原子性を保障するしながら更新 SQLには適用する研究は，従来行われていない．

また，本章のように，要求される SQLテンプレートのパターンを学習・予測結果

を利用することで，データベースの処理を軽減する手法も，提案されている [8, 9]．

これらの手法では，1つのパターン内で連続して要求される照会 SQLの共通結果を

共有し [8]，将来実行させると予測する照会結果をプレフェッチ [8, 9]するが，本提

案手法のように，同時要求される複数のトランザクションの更新 SQLに対する最適

化には適用できない．

複数のトランザクションを，最適な順番で実行する手法は，主にロック要求の許

可する順番を最適化を行うことで，広く行われている [5, 6, 10]．これらの手法は，

各トランザクションがアクセスするデータをシステムが事前に認識している必要が

あるため，提案手法のように，どのような SQLが実行されるか認識できない環境へ

応用するのは難しい．

Harizopoulosらは，Staged-Execution[11]の手法を用いて，同時に要求されるクエ

リを処理する手法 [12, 13, 14]を提案している．Staged-Executionでは，各クエリの

処理はタスクに分割され，各スレッドが同種のタスクをまとめて処理する．本手法

を用いると，同時に大量のクエリを要求された場合においても，要求されたクエリ

より少ない数のスレッドで処理が可能となるため，データベースにおけるスレッド

切り替えのオーバヘッドが小さくなることが考えられる．しかしながら，彼らの手

法は照会クエリの処理にのみ適用されており，ディスクアクセスを頻繁に行う更新

クエリの処理に適用されていない．
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2.6 まとめ

本章では，アプリケーションを変更せずに，通常のトランザクション実行と同等

の原子性，分離性を保障して，グループ・コミットを行うトランザクション処理手

法を提案した．本提案手法を Javaを用いて実装，評価したところ，更新トランザク

ションの多いアプリケーションのデータベースのCPUボトルネックを解消し，クラ

イアント数に応じてシステム全体のスループットを向上させることが可能であるこ

とがわかった．今後，より複雑なアプリケーションを用いて，本提案手法の有用性

を評価する予定である．
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第3章 ロック制御型同期複製ミドル

ウェア

3.1 まえがき

データベースの複製を利用して，データベースを利用するアプリケーションを書

き換えることなく，データベースの性能向上を実現するためには，複製されたデー

タベース（レプリカ）全体が，1台のデータベースと同じ一貫性を保障する必要が

ある．しかし，各データベース・ベンダーは，データベース複製ツールを提供して

いるが，1台のデータベースと同じ一貫性を提供する機能を提供していない [15]．そ

のため，アプリケーションとレプリカの間にミドルウェアを配置し，ミドルウェア

がレプリカの複製と一貫性を管理しながら，アプリケーションがデータベースに要

求する照会・更新 SQLを適切なレプリカに処理要求する，ミドルウェア型の複製手

法が必須である．

従来，数多くのミドルウェア型の同期複製手法が，一台のデータベースと同等の

分離性を保障する手法として提案されてきているが，多くがスナップショット分離性

（SNAPSHOT）を保障する手法である [16, 17, 18, 19, 20]．しかし，繰り返し可能

読み取り（REPEATABLE READ），コミット読み取り（READ COMMITTED），

非コミット読み取り（READ UNCOMMITTED）の分離性を提供するデータベース

は，多くのアプリケーションで利用されている [28]1ため，これらの分離性を保障す

るミドルウェアも必要である．

SNAPSHOT以外の分離性を保障するミドルウェア型複製手法としては，C-JDBC[21]

1IBM DB2[29]や SQL Server[30]は，これらの分離性をサポートしており，そのシェアは 40%以
上である．
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が提案されている．C-JDBCは，全てのレプリカが同じデータを保持し，アプリケー

ションによる照会 SQL要求は 1つのレプリカに，更新 SQL要求は全レプリカに処

理要求する．アプリケーションが要求する分離性は，各レプリカへの SQL処理に

も同様に要求されるため，REPEATABLE READやREAD COMMITTEDを保障

しながら，照会処理の多いアプリケーションの性能向上を実現可能である．しかし，

C-JDBCは，これらの分離性を保障する際，複数のレプリカに跨ってデッドロック

が発生する可能性がある [16]．例えば，レコードBを更新後にレコードAをレプリ

カ 1で照会するトランザクションT1と，レコードAを更新後にレコードBをレプ

リカ 2で照会するトランザクションを同時に実行した場合，レプリカ 1では T1の

照会処理がT2のロック開放待ちに，レプリカ 2ではT2の照会処理がT1のロック

開放待ちになる．このような複数のレプリカにまたがったデッドロックが発生する

と，アプリケーションのエンドユーザへの応答ができなくなるため，実利用が困難

である．

一方，WebアプリケーションのようなOLTPシステムは，ユーザからのリクエス

トを短時間で処理する必要があるため，処理に要するロックが少ない，単純な SQL

が処理されることが多い．このような SQLの場合，SQLの記述や，ロック範囲を特

定する SQLをレプリカに処理要求することで，低オーバヘッドで必要なロックを管

理することが可能である．

そこで，本章では，ミドルウェアで各トランザクションのロックを管理し，RE-

PEATABLE READ，READ COMMITTED，READ UNCOMMITTEDの分離性

を保障するミドルウェア 閻魔（Yama）を提案する．

Yamaでは，C-JDBCと同様，全レプリカが同じデータを保持し，更新 SQLは全

レプリカで処理することで複製を行い，照会 SQLを 1台のレプリカで処理すること

で照会処理の多いアプリケーションの性能向上を実現する．また，Yamaは，アプリ

ケーションに要求された SQLをレプリカに処理要求する前に，Yama内の排他制御

機構を用いて，各トランザクションに必要なロックを与える．つまり，各トランザ

クションが獲得中の全ロックが把握可能なため，ロックの衝突状況を確認してデッ
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ドロックを迅速に検出可能である．

Yamaでは，アプリケーションが要求するSQLから，排他制御に必要となるロック

を特定する．しかし，通常，アプリケーションが要求する SQLからだけでは，SQL

を処理する際に必要となる全ロックを特定することはできない．そこで，Yamaで

は，（1）SQLの記述からその処理時にアクセスするレコードを特定可能な場合は，そ

のレコードに対応するロックを特定し，（2）それ以外の場合は，要求された SQLか

ら別 SQL（ヘルパー SQL）を生成し，1台のレプリカに問い合わせることで必要な

ロックの特定を試みる．また，（3）ヘルパー SQLで特定できない SQLに対しては，

テーブルロックを獲得することで排他制御を行う．なお，（2）におけるヘルパー SQL

の処理では，非コミット読み取りの分離性を要求することで，レプリカ内での処理

の停滞を防ぐ．本処理ではレプリカが誤った値を返す可能性があるが，Yamaでは，

他トランザクションでの更新中のレコードを監視することで，正確な値を認識する．

本章では，Yamaが照会中心のアプリケーションに対して有効性であることを示すた

め，TPC-W[31]で利用されるワークロード（browsing mix，shopping mix，ordering

mix）を，5台のレプリカと，1台のYama稼動用のサーバ上で評価する．

3.2 複製ミドルウェアにおける一貫性の課題

3.2.1 トランザクションモデルと複製ミドルウェア

本章では，クライアントが，データベースに対し，トランザクションの開始を要

求後，複数の照会，更新の処理を要求し，コミット，もしくは，ロールバックを要

求することで，データベースに対してトランザクション処理を要求するものとする．

照会，更新処理は，SQLを用いて要求されるものとし，データベースは，要求され

た SQLを処理し，その結果をクライアントに返す．また，ロールバックを要求され

た場合は，データベースは，トランザクション内で更新されたデータを更新前の値

に戻す処理を行う．
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図 3.1: 同期複製のシステム構成

同期複製ミドルウェアを利用したトランザクション処理では，図 3.1に示すよう

に，クライアントは，ミドルウェアを 1台のデータベースとして扱い，トランザク

ションの処理要求を行う．ミドルウェアは複数のレプリカを管理し，クライアント

からのトランザクションの処理要求に応じて，レプリカにトランザクション処理を

要求することで，要求された処理の結果をクライアントに返す．つまり，クライア

ントがミドルウェアに要求するトランザクションは，1台，もしくは，複数台のレプ

リカのトランザクションとして処理される．本章では，クライアントがミドルウェ

アに要求するトランザクションをグローバル・トランザクション（GlobaleTx），ミ

ドルウェアがレプリカに要求するトランザクションをローカル・トランザクション

（LocalTx）と記述するものとする．

3.2.2 ANSI分離性の実装

データベースでのトランザクション処理は，各トランザクションの分離性に対する

制約を緩めることで，データベースの性能を向上することが可能である．ANSI[32]



3. ロック制御型同期複製ミドルウェア 41

では，繰り返し可能読み取り（REPEATABLE READ），コミット読み取り（READ

COMMITTED），非コミット読み取り（READ UNCOMMITTED）が定義されて

いる．これらは，各 SQL処理に対して排他ロックと共有ロックを用いた排他制御を

行うことで，以下のように実現される [22]．

• REPEATABLE READ：各トランザクションが，更新するレコードの排他ロッ

ク，照会するレコードの共有ロックを獲得し，コミット，もしくは，ロールバッ

クする際に，全ロックを開放する．

• READ COMMITTED：各トランザクションが，更新するレコードの排他ロッ

ク，照会するレコードの共有ロックを獲得し，共有ロックは照会処理後すぐに，

排他ロックはコミット，もしくは，ロールバックする際に開放する．

• READ UNCOMMITTED：各トランザクションが，更新するレコードの排他

ロックを獲得し，コミット，もしくは，ロールバックする際に開放する．

なお，REPEATABLE READを実現可能なシステムは，共有ロックの開放のタイ

ミングを変更することで，READ COMMITTED，READ UNCOMMITTEDを実

現できるため，本章ではREPEATABLE READを実現する手法を示す．

3.2.3 複製ミドルウェアによる分離性の実装の課題

同期複製ミドルウェアでANSIの分離性を実現するには，ミドルウェアは，要求

された SQLを処理する際にアクセスするレコードを特定し，そのレコードに対する

ロックを獲得した後に，レプリカに SQLの処理を要求しなくてはならない．しかし，

一般的なデータベースは，SQLを処理する際にアクセスされるレコードを特定する

機能を提供していない．
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3.3 複製ミドルウェアによる排他制御機構の提案

SQLをレプリカで処理する前に，レコード，カラム，テーブルに対するロックを

利用してGlobalTxの排他制御を行い，同期複製を行うミドルウェア，Yama（閻魔）

を提案する．各GlobaleTxによって獲得されているロックをYama内で解析するこ

とが可能なため，Yamaは全てのデッドロックを検出可能になる．

3.3.1 SQLの分類

Webアプリケーションに代表されるOLTPシステムは，ユーザからのリクエスト

を短時間で処理する必要があるため，単純な SQLが処理されることが多い．単純な

SQLの場合，SQLの記述や，レプリカに問い合わせることで，低オーバヘッドで必

要なロックを認識することが可能である．

OLTP Webアプリケーションのベンチマークである TPC-Wが要求する SQLを

以下のように分類し，表 3.1に各分類の SQLが要求される割合を示す．

• ロックを必要としない照会：READ UNCOMMITTEDで処理可能な照会．

• 主キー値指定のテーブル照会：1つのテーブルから，指定した値を主キー値と

して持つレコードの照会．

• カラム値指定のビュー照会：外部キーを利用して複数のテーブルが Joinされ

たビューから，指定した値をカラム値として持つレコードの照会．

• その他の照会：上記以外で，ロックを必要とする照会．

• 主キー値指定のテーブル更新：指定した値を主キー値として持つレコードの

更新．

• カラム値指定のテーブル更新：指定した値をカラムの値として持つレコードの

更新．
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表 3.1: TPC-Wにおける SQLの要求数の割合

mix

Browsing Shopping Ordering

ロックを必要としない照会 50.20% 29.66% 10.75%

主キー値指定のテーブル照会 19.20% 17.21% 29.02%

カラム値指定のビュー照会 15.36% 14.74% 17.89%

その他のビュー照会 - - -

主キー値指定のテーブル更新 14.80% 38.22% 42.30%

カラム値指定のテーブル更新 0.44% 0.16% 0.05%

その他の更新 - - -

• その他の更新：上記以外の更新．

表 3.1に示すように，TPC-Wでは，ロックを必要とする処理では，主キー値や

カラム値指定の処理が多く，単純な SQLが多く処理される．主キー値指定の処理は

SQLの記述を解析することで，カラム値指定の処理はレプリカに問い合わせること

で，容易に必要となるロックを特定可能である．

3.3.2 ロックの種類

Yamaでは，レコード，カラム，テーブルの3つの粒度（RecordLock，ColumnLock，

TableLock）と，共有・排他の 2種類のロック（S，Xロック）を用いて，排他制御

を行う．RecordLockは各テーブルのキー値に特定の値を有するレコードに対する

ロックを表し，ColumnLockは各テーブルのカラムの値に特定の値を要するレコー

ド集合に対するロックを表し，TableLockは各テーブルに対するロックを表す．ロッ

クはGlobaleTxごとに与えられ，共有ロックは同時に複数の，排他ロックは同時に

1つのトランザクションが獲得し，トランザクションの終了と共に開放される．な

お，あるTableLockが獲得された場合，そのテーブルに関する全てのRecordLock・

ColumnLockが獲得されたものとみなす．
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3.3.3 ローカル・トランザクションの実行

Yamaでは，LocalTxの実行は，全てREAD UNCOMMITTEDの分離性で実行す

る．また，全ての更新 SQLの処理は，Yama内で更新対象となる排他ロックを獲得

後に，全レプリカに処理要求する．READ UNCOMMITTEDの分離性を要求した

場合，同じレコードを複数のGlobalTxが更新しない限り，レプリカ内で処理が滞る

ことはない．また，Yama内での排他制御により，同じレコードを複数のGlobalTx

が更新することはないため，Yamaでは，レプリカ間をまたがったデッドロックが

発生することはない．

3.3.4 SQL解析による排他制御

主キー値指定のテーブル照会・更新は，SQLの内容を解析し，照会・更新する主

キーを認識することで，RecordLockを認識する．例えば，TPC-Wでは，以下の S1

を利用して，主キー C IDを持つ CUSTOMERテーブルからユーザ名を取得する．

この場合，SQLを構文解析することにより，C IDが 100のRecordLockを獲得する

必要があることを認識可能である．

• S1：SELECT C FNAME, C LNAME FROM CUSTOMER WHERE C ID=100

図 3.2に，Yamaにおける，SQLから必要なRecordLockを解析して照会・更新す

る処理方法を示す．なお，図中の lock関数は，要求するロック配列（RecordLock，

ColumnLock，TableLockの配列）と，要求するロックの種類（S，X）を指定して，

ロックを獲得する関数である．

3.3.5 獲得するロックのレプリカへの問い合わせ

カラム値指定のビュー照会・テーブル更新は，SQLの記述からは必要なRecordLock

を特定できない．例えば，TPC-Wでは，指定されたタイトル名を持つ本をデータ

ベースに問い合わせる際，主キーの値が含まれない以下のような S2を要求する．
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1: 

2: 

3:  

RecordLock[] locks =[SQLより主キーの値を特定]; 

lock(locks, S); 

return [1台のレプリカを選択し，SQLの処理を要求]; 

 
1: 

2: 

3:  

RecordLock[] locks =[SQLより主キー値を特定]; 

lock(locks, X); 

[全レプリカに，SQLの処理を要求]; 

 

図 3.2: SQL解析による照会（上）・更新（下）処理

• S2：SELECT I ID, A FNAME, A LNAME FROM ITEM LEFT JOIN AU-

THOR ON I A ID = A ID WHERE I TITLE LIKE ’XXX’

Yamaでは，カラム値指定のビュー照会・テーブル更新に対しては，SQLを処理

する際にアクセスするレコード値とカラム値を取得する SQL（ヘルパー SQL）を生

成し，任意のレプリカで処理することにより，必要なRecordLock，ColumnLockを

認識する．

ヘルパーSQLは，照会SQLの場合，Joinしたテーブルの全ての主キーとWHERE

句で利用するカラムを，要求された SQLの SELECT句に追加することで生成する．

例えば，S2の場合，以下の S3に変換する（太字が追加した箇所を示す）．

• S3：SELECT I ID, A FNAME, A LNAME, A ID, I TITLE FROM ITEM

LEFT JOIN AUTHOR ON I A ID = A ID WHERE I TITLE LIKE ’XXX’

更新 SQLの場合は，更新対象のテーブルの主キーと，WHERE句で利用するカラ

ムの値，更新するカラムの元の値を照会するSELECT文を，更新SQL内のWHERE

句の記述を利用して生成する．例えば，以下の S4の場合，S5に変換する．

• S4：UPDATE ITEM SET I TITLE = ’YYY’, I A ID = 10 WHERE I TITLE

= ’XXX’
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• S5：SELECT I TITLE, I A ID FROM ITEM WHERE I TITLE = ’XXX’

Yamaは，上記のヘルパー SQLの処理結果より，必要なRecordLockとColumn-

Lockを認識してロックを獲得後，要求された SQLの処理を行う．図 3.3に，その処

理方法を示す．

図 3.3の照会処理では，まず，ヘルパー SQLの生成を行い（2行目），実行中の全

GlobalTxを認識する（4行目）．次に，1台のレプリカにヘルパー SQLの処理を要

求し，その結果から照会するレコードとWHERE句で利用するカラムロックを特定

し，共有ロックを獲得する（5-8行目）．ここで，Yamaでは，8行目で獲得した同じ

ロックに対して，4行目で認識したGlobalTxと 4行目以降に開始されたGlobalTx

が，排他ロックを獲得しているか調べる（9）．もし同じロックを獲得している場合，

5行目で照会した処理結果に，非コミット読み取りが発生している可能性があるた

め，Yamaでは，再度ヘルパー SQLを実行し，照会するレコードの特定を行う．同

じロックが獲得されていない場合は，ヘルパー SQLの処理結果から要求された SQL

の照会結果を生成する（11行目）．

更新処理では，照会処理と同様，2-6行目を実行した後，ヘルパー SQLの処理結

果より，更新する対象のレコード値（6行目），WHERE句で照会するカラム値（7

行目），更新する前のカラム値（9行目）に対応するロックを特定する．また，要求

された SQLより更新後のカラム値のロックを特定し（8行目），共有・排他ロック

を獲得する（10-11行目）．次に，10行目で獲得した同じロックに対して，4行目で

認識したGlobalTxと 4行目以降に開始されたGlobalTxが，排他ロックを獲得して

いるか調べる（12行目）．ビュー照会同様，獲得している場合は再度ロックを特定

しなおし，獲得していない場合は更新を全レプリカに要求する（14行目）．

3.3.6 解析できないSQLのロックの認識

Yamaでは，上記の解析対象とならない照会 SQLは，SQLから照会対象となる

テーブルを認識し，テーブルロックを獲得後に照会 SQLの処理を 1台のレプリカに
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1: 

2: 

3: 

4: 

5: 

6: 

7: 

8: 

9: 

 

10: 

11: 

ResultSet result; 

String helperSQL = [SQLからヘルパーSQLを生成]; 

while (true) { 

  [実行中のトランザクションを認識]; 

  result = [1台のレプリカにヘルパーSQLの処理を要求]; 

  RecordLock[] locks = [resultから照会対象の主キーを特定]; 

  ColumnLock[] cLocks= [resultからWHERE句で利用するカラム値を特定]; 

  lock(locks, S); lock(cLocks, S); 

  if (![4行目で認識したトランザクションと 4行目以降に開始したトランザクション 

        が獲得したロックが，8行目で獲得した locksと衝突している]) 

    break; } 

return [resultから sqlが要求する列のみ抽出]; 

 
1: 

2: 

3: 

4: 

5: 

6: 

7: 

8: 

9: 

10: 

11: 

12: 

 

13: 

14: 

ResultSet result; 

String helperSQL = [SQLからヘルパーSQLを生成]; 

while (true) { 

  [実行中のトランザクションを認識]; 

  result = [1台のレプリカにヘルパーSQLの処理を要求]; 

  RecordLock[] xLocks = [resultから更新対象の主キーを特定]; 

 ColumnLock[] sCLocks=[resultからWHERE句で利用するカラム値を特定]; 

  ColumnLock[] preCLocks = [resultから更新前のカラム値を特定]; 

  ColVal[] postCLocks = [SQLから更新後のカラム値を特定]; 

  lock(sCLocks, S);  

  lock(xLocks, X); lock(preCLocks, X); lock(postCLocks, X); 

  if (![4行目で認識したトランザクションと 4行目以降に開始したトランザクション 

        が獲得した排他ロックが，10行目で獲得した locksと衝突している]) 

    break;} 

[全レプリカに，SQLの処理を要求]; 

 

図 3.3: ヘルパー SQLによる照会（上）・更新（下）処理

要求する．また，解析対象とならない更新 SQLに対しては，同様に，SQLから更新

対象となるテーブルを認識し，テーブルロックを獲得後に更新 SQLの処理を全レプ

リカに要求する．図 3.4にその処理を示す．
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1: 

2: 

3:  

Table[] locks =[SQL内でアクセスする全テーブルに対応する共有ロックを特定]; 

lock(locks, S); 

return [1台のレプリカを選択し，SQLの処理を要求]; 

 
1: 

2: 

3: 

4: 

TableLock[] sLocks=[SQLがアクセスする全テーブルに対するロックを特定]; 

TableLock[] xLocks=[SQLが更新する全テーブルに対するロックを特定]; 

lock(slocks, sLock); lock(locks, xLock); 

[全レプリカに，SQLの処理を要求]; 

 

図 3.4: テーブルロックを獲得する照会（上）・更新（下）処理

3.3.7 原子性の保障

更新グローバル・トランザクションの処理を要求された際，Yamaは，各レプリ

カ上で，同じデータを更新する更新ローカル・トランザクションの処理要求を行う．

各レプリカ上の更新ローカル・トランザクションは，Yamaからコミット要求をレ

プリカが受けた際，2フェーズ・コミットのように同期してコミットされず，各レプ

リカが独立してコミットする．このようなシステム構成の場合，（1）レプリカの障

害，（2）Yamaの障害時において，更新グローバル・トランザクションの原子性は，

ミドルウェア側で保障しなくてはならない．

Yamaでは，あるレプリカに障害が発生した場合，そのレプリカを，以降，利用

しないことによって，原子性を保障する．つまり，グローバル・トランザクション

は，障害が発生していない全レプリカ上のローカル・トランザクションがコミット

された時点で，コミットが完了する．また，Yamaは，照会 SQL，更新 SQLの処理

を要求された場合，障害が発生していないレプリカに対して，処理要求を行う．上

記のように処理することで，Yamaは，全てのグローバル・トランザクションの原

子性を，保障することが可能となる．なお，障害から普及したレプリカや，新しい

レプリカを追加する場合は，追加するレプリカに他のレプリカの全データを複製後，

更新・照会処理の要求を開始する．
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また，Yamaが障害から普及した場合，全レプリカの全データを同期させた後，ア

プリケーションからのトランザクション処理要求を受け付ける．この際，各レプリ

カのトランザクション・ログを確認し，各レプリカがコミットしていない更新を検

出し，複製することで，データの同期を行う．トランザクション・ログの確認がで

きないレプリカに対しては，各レプリカに優先順位を付け，更新トランザクション

のコミット処理要求を，優先順位順に要求することで，各レプリカがコミットして

いない更新を検出する．上記のように処理することで，Yamaを障害時においても，

グローバル・トランザクションの原子性を保障することが可能となる．

3.4 評価

我々は，同期複製ミドルウェア手法 Yamaを Javaを用いて実装（Yama実装）し，

TPC-Wを用いて，異なるレプリカ台数でのスループットを測定，そのスケーラビ

リティの評価を行った．

また，我々は，Yama実装との比較対象として，C-JDBCと同様，GlobaleTxに対

して要求された分離性を，LocalTxに要求するミドルウェア（Direct実装）を実装

し，Yama実装と同様の評価を行った．Direct実装では，分離性を保障するための

排他制御を，全レプリカが行うのに対し，Yama実装では，ミドルウェアが一括し

て排他制御を行う．Yama実装とDirect実装のスケーラビリティを評価することに

より，排他制御方法の違いによるスケーラビリティへの影響を評価する．

3.4.1 測定環境

本評価は，ミドルウェア用のサーバ 1台（Single Core Xeon 3.1GHz 2SMP，16GB

DDR2 RAM），レプリカ用のサーバ 5台（Single Core Xeon 3.0GHz 2SMP，8GB

DDR RAM）を用いて行った．複製ミドルウェアは，JDBCをインタフェースとし

てもつ Javaライブラリとして実装し，JDBCを用いて各レプリカにLocalTxを要求

する．なお，OSにRedhat Enterprise Linux 5.2（64bit）を，データベースにDB2
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9.5を，Javaに IBM Java 1.6.0を利用した．また，各レプリカのDB2上で実行され

るLocalTxは，Direct実装では，TPC-Wが要求する分離性 (繰り返し可能読み取り，

コミット読み取り，もしくは，非コミット読み取り)，Yama実装では非コミット読

み取りの分離性で処理するように設定した．

本評価では，仮想的なブラウザ（EB Emulated Browser）が，Webアプリケーショ

ンが提供する 14種類のインタフェースを通じて，3つのワークロード（shopping，

browsing，ordering2）で，データベースにトランザクション処理を要求するベンチ

マーク，TPC-Wを用いた．なお，表 3.1に示すとおり，TPC-Wはmixによっては

更新 SQLを多く処理するが，更新 SQLに比べ，照会 SQLはソートやグループ処理

等，複雑な処理を必要とするため，処理量的には，全てのmixが照会中心のワーク

ロードとなる3．

本評価はミドルウェアのスケーラビリティの評価を目的とするため，EBが直接ミ

ドルウェアに対してトランザクション処理を要求するプログラムを用いた．性能値

は，EB数を変化させ，最も高い単位時間当たりのトランザクション数（スループッ

ト）とする．

3.4.2 評価結果

各mixの評価結果を，図 3.5，3.6，3.7に示す．

両実装は，全mixにおいて，レプリカ台数に応じてスループットが向上している．

両実装では，更新 SQLの処理は全レプリカで，照会 SQLの処理は 1台のレプリカ

で処理される．つまり，レプリカ台数が増えるほど，システム全体で処理可能な照

会 SQLの処理量が増加する．TPC-Wのように，照会処理中心のワークロードでは，

本結果が示すとおり，システム全体としてのスループットが向上することになる．

また，本結果では，browsing，shopping，ordering mixと，更新 SQLの処理量の

2shopping mixは更新 20%，照会 80%，browsing mix は，更新 5% 照会 95%，ordering mix は，
更新 50%照会 50%の割合でトランザクション処理を要求する．

3最も更新処理の多い ordering mixにおいても，データベースは，80%以上の時間，照会 SQLの
処理を行う．
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図 3.5: browsing mixの性能比較
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図 3.6: shopping mixの性能比較
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図 3.7: ordering mixの性能比較

割合が増えるにつれ，レプリカ台数を増やした際のスループット向上率が小さくなっ

ている．これは，全レプリカが各更新 SQLを処理する必要があるため，レプリカ台

数が増えるにつれ，システム全体の更新 SQLの処理量が増加するためである．

一方，mix内の更新トランザクションの割合が多くなるにつれ，Yama実装の方

がDirect実装よりスループットが高くなる．Yama実装では排他ロックの処理をミ

ドルウェア・サーバ 1台で行っているのに対し，Direct実装は全てのレプリカで行

う分，オーバヘッドが大きい．反面，Yama実装は，ロックが衝突した場合，レプ

リカへのロック対象の問い合わせ処理や，更新対象の問い合わせ処理のオーバヘッ

ドが存在する．しかし，表 3.1に示すとおり，更新対象の特定はほとんどが主キー

値指定であるため，レプリカへのロック対象の問い合わせは少ない．また，更新中

のレコードを照会する確率も小さいため，図 3.8に示すとおり再実行の回数は小さ

い4．つまり，Yama実装の更新 SQL処理に対するオーバヘッドの方が，Direct実装

に比べ小さいため，更新トランザクションの割合が多くなるにつれ，Yama実装の

方が性能が高くなる．

4全て，1%以下の再実行率である．
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図 3.8: Yama実装における再実行の回数

3.5 考察

3.5.1 スケーラビリティ

Yama実装では，排他制御をミドルウェアで行うため，アプリケーションが獲得す

るロックの量が多くなると，ミドルウェアがボトルネックになる可能性がある．ま

た，アプリケーションによっては，ロックが競合することにより，レプリカ台数を

増やした場合でも，スループットが向上しない可能性がある．つまり，3.4での評価

は，レプリカサーバがボトルネックになっていない場合が考えられる．

図 3.9に，5台のレプリカ台数を利用した際のミドルウェア・サーバのCPU利用

率を示す．なお，3.4での全ての評価におけるレプリカのCPU使用率は，95%以上

であった．これらの結果より，ミドルウェア・サーバがボトルネックになっておら

ず，また，ロックの競合によりトランザクション処理が停滞してないことがわかる．

そのため，3.4での評価におけるボトルネックは，レプリカサーバであることがわ

かる．

図 3.10に，3.4の評価での，Yama実装におけるミドルウェア内のロック獲得数と，

同環境における最大ロック獲得数を示す．上記結果により，同じミドルウェア・サー
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図 3.9: 両実装におけるミドルウェア・サーバのCPU使用率（レプリカ台数 5）

バと処理性能のより高いレプリカ，もしくは，同じミドルウェア・サーバと 6台以

上のレプリカサーバを利用して，browsing mixでは数十倍の，shopping mixでは 5

倍程度の，ordering mixでは 1.5倍程度までのスループットの向上が見込まれる．

3.5.2 有効なアプリケーション

3.4に示したとおり，TPC-Wの browsing mix，shopping mixでは，Yama実装，

Direct実装は共に，レプリカ台数に応じてスループットが向上する．つまり，ミド

ルウェア型の複製手法は，データベースがほぼ照会 SQLのみを処理するアプリケー

ションに対して，有効であると言える．

しかし，Yama実装，Direct実装は，各更新 SQLを全レプリカで処理するため，

データベースが更新 SQLを中心に処理するアプリケーションに対しては有効ではな

い．例えば，1台のデータベース構成で，データベース・サーバの全てのCPU時間

を更新処理に費やすアプリケーションの場合，レプリカを増やしてもスループット

は向上しない可能性がある．

また，Yama実装では，3.5.1に示すとおり，ミドルウェア・サーバが処理可能な
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図 3.10: TPC-WでのYamaでのロック獲得数と最大ロック獲得数

ロック数に，限界がある．そのため，1つのトランザクションで，大量のレコード

を照会・更新を行うアプリケーションは，ミドルウェア・サーバがボトルネックに

なる可能性があるため，レプリカを増やしてもスループットは向上しない可能性が

ある．

一方，ordering mixのように，更新 SQLの処理数は多いが，各更新 SQLが単純な

アプリケーションに対しては，Yama実装は有効である．ordering mixは，50%が更

新トランザクションのワークロードだが，1台のデータベースのシステム構成では，

データベースの 80%以上のCPU時間を，照会 SQLの処理に費やすワークロードで

ある．さらに，Yama実装では，各レプリカで排他制御の処理を行わない分，1つの

更新 SQLに対するレプリカでの処理量が，1台のデータベース構成や，Direct実装

と比較して小さい．そのため，上記のようなアプリケーションに対しても，Yama実

装は，レプリカの台数に応じてスループットを向上することが可能である．

ordering mixのような，複雑な照会 SQLと単純な更新 SQLを多用するアプリケー

ションは，近年多用されている．例えば，オンライン・ショッピングで商品照会を行

いながらユーザの商品の照会履歴の保存するアプリケーションや，更新するBPEL

プロセスを照会し，BPELプロセスの状態遷移を保存する SOAアプリケーション
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[26]などが，該当する．Yamaを利用することにより，これらのアプリケーションの

スループットを向上させることが可能となる．

3.6 関連研究

データベースの複製は，非同期複製（Lazy Replication）と，同期複製（Eager Repli-

cation）に分類される [23]．非同期複製では，トランザクション中の更新が，トラン

ザクションのコミット後にレプリカに反映されるのに対し，同期複製では，トラン

ザクションのコミット前に複製される．従来，同期型複製は，デッドロックが発生

する確率が高くなり，スケーラビリティが悪くなるとされていたが，近年では，高

いスケーラビリティが示されることが報告されている [21, 19, 16, 24]．

MishimaとNakamuraは，First-Updater-Winのルールに基づくスナップショット

分離性を保障するレプリカを利用して，スナップショット分離性を保障するミドル

ウェア Pangeaを提案している [16]．Pangeaが保障するスナップショット分離性は，

Oracle[33]等のベンダーが提供するデータベース同様，トランザクション中の照会

処理では，トランザクションが開始した時点でのコミット済みの更新のみが照会で

きる．Pangeaでは，Yama同様，照会処理は 1台のレプリカで，更新処理は全レプ

リカで処理され，全レプリカでの LocalTxがコミット次第，GlobaleTxのコミット

処理が完了する．また，Pangeaでは，トランザクション中の最初の処理（照会処理，

もしくは，更新処理）はトランザクションの開始処理として定義され，更新トランザ

クションの場合は全レプリカで，照会トランザクションの場合は 1台のレプリカで

処理される．なお，レプリカの中の 1台は Leaderとして定義され，更新トランザク

ションの開始処理は，Leaderで処理された後，他のレプリカで処理される．スナッ

プショット分離性を保障するレプリカ上で，上記のように LocalTxを処理すること

で，デッドロックが発生することが防がれる．

Pangeaは，スナップショット分離性のトランザクションを要求するアプリケーショ

ンに特化しているが，他の分離性を要求するアプリケーションには利用できない．一
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方，Yamaでは，ANSIが設ける分離性のうち，繰り返し可能読み取り，コミット読

み取り，非コミット読み取りを保障可能である．

また，Pangeaでは，First-Updater-Winのルールを用いてデッドロックを防ぐた

め，複数のGlobalTxが，同時に同じレコードを更新する場合，必ずロールバック

が発生することになる．そのため，本来はデッドロックが発生しない場合において

も，GlobalTxがロールバックされる可能性がある．一方，Yamaでは，ロックの獲

得状態を監視してデッドロックを検知するため，デッドロックの検知のオーバヘッ

ドが発生するが，不必要なロールバックを行うことはない．アプリケーションによっ

ては，GlobalTxのロールバックは障害として警告されることがあるため，不必要な

ロールバックを回避する必要のあるアプリケーションに，Yamaは有効である．

Schenkelらは，Pangeaと同様，全てのレプリカが同じスナップショットを提供す

る，ミドルウェア型の複製手法を提案している [24]．Schenkelらの手法では，全順

序を保障するブロードキャストを利用して，全レプリカにコミット処理要求を送信

することにより，全レプリカで共通のスナップショットの生成を要求する手法を提

案している．本手法では，Pangeaとは異なり，ある更新トランザクションの開始処

理（コミット処理）が，他の更新トランザクションのコミット処理（開始処理）と

排他的に実行されない．しかし，全順序を保障するブロードキャストは，レプリカ

台数が増えた際のスケーラビリティが，問題となる可能性がある．

Elniketyらや，Kemmeらは，楽観的トランザクションの要素を用いて，スナップ

ショット分離性や，直列化可能の分離性を実現している [18, 25]．これらの手法は，コ

ミット時に，更新ログを 1箇所，もしくは，複数のサーバに送信し，受信したサーバ

が目的とする分離性が保障されているか否かを調べ（Validation），保障されていな

い場合は，ミドルウェアがトランザクションをロールバックする．また，Validation

方法を変えることで，スナップショット分離性や直列化可能の分離性よりも，緩い

分離性を実現可能である．しかし，彼らの手法も，全順序を保障するブロードキャ

ストを仮定している．

今後，上記のような，繰り返し可能読み取り分離性以外の分離性を保障するミドル



58 3.7. まとめ

ウェアでの複製手法との性能評価を行い，Yamaの有用性を示していく予定である．

3.7 まとめ

本章では，ミドルウェアにおいて，ロックを用いた排他制御処理を行う同期複製

手法，Yamaを提案した．Yamaでは，SQLの記述を解析して SQL処理時にアクセ

スするレコードを解析し，解析できない場合は，必要なロックを特定するためのヘ

ルパー SQLをレプリカに処理要求する．

Yamaでは，レプリカ間をまたがったデッドロックを回避するため，全ての SQL

は非コミット読み取りでレプリカに処理要求する．そのため，ヘルパー SQLの処理

結果は，更新中の値が含まれている可能性がある．そこで，Yamaでは，実行中の

トランザクションを監視することでヘルパー SQLの照会結果が更新中の値を含むか

判定し，含む場合は更新トランザクションがコミットされた後に再度ヘルパー SQL

を実行することで，正確なロック対象を特定する．

本章では，Yamaを TPC-Wを用いて評価し，照会処理が中心のワークロードに

対し，高いスケーラビリティを示すことがわかった．
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第4章 結論

本論文は，トランザクションの分離性を保障しながら，関係データベースにおけ

るトランザクション処理の高速化を実現する，データベース・ミドルウェアの研究を

まとめたものである．ミドルウェアにてトランザクション処理の高速化を行うこと

で，アプリケーションを書き換えや，特別なデータベースを利用することなく，トラ

ンザクション処理の高速化を実現可能である．本研究での成果を，以下にまとめる．

• カーソル安定性の分離レベルを保障しながら，トランザクション処理の更新

処理を高速化するミドルウェア手法を提案した．本手法では，ミドルウェア内

で，複数のトランザクションにおける更新処理を，別トランザクションの 1つ

の更新処理としてデータベースに要求することで，データベースにおける更

新処理の高速化を実現する．本論文では，提案手法を簡易的なベンチマークや

ウェブアプリケーション用ベンチマーク DayTraderに適用し，それぞれ，最

大 220%，12%の性能向上が可能であることを実証した．

• 繰り返し可能読み取り，コミット読み取り，非コミット読み取り分離性を保障

しながら，トランザクション処理の照会処理を高速化するミドルウェア手法を

提案した．本手法では，複数のレプリカを利用し，ミドルウェア内で排他制御

を行いながら，要求される分離性を保てる用にスケジューリングしながら，照

会処理をレプリカにオフロードし，照会処理の高速化を実現する．本論文で

は，提案手法をウェブアプリケーション用ベンチマーク TPC-Wに適用し，レ

プリカ台数に応じて性能向上可能であることを実証した．

上記の 2つのトランザクション処理高速化手法は，組み合わせて利用することで，

1つのデータベース・ミドルウェアとして機能することが可能である．1つのミドル
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ウェアとして実現することで，トランザクション処理のおける照会処理，更新処理

の両処理の高速化を実現することが可能となる．また，上記提案手法以外にも，既

存の高速化手法を組み合わせることにより，様々なアプリケーションのワークロー

ドの高速化を実現可能である．さらに，レスポンス時間の短縮や，可用性の向上と

いった，データベースの機能向上目的としたデータベース・ミドルウェアとも組み

合わせて利用することが可能である．今後，既存システムの性能向上や，柔軟なシ

ステム設計のためには，データベース・ミドルウェアは必須の技術となり，様々な

研究・開発が進められていくであろう．
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