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並列WALにおける共有カウンタの競合緩和化

神谷 孝明1,a) 星野 喬2 川島 英之3 建部 修見3

概要：
トランザクション処理において，Atomicityと Durabilityを保証する代表的な方法にWAL（Write Ahead

Logging: ログ先行書き込み）がある．従来のWALはストレージデバイスとして HDDを使うことを前提
としており，ランダムライトを起こさないように，単一の集中型WALバッファを用いてシーケンシャルに
ログを追記書き込みしていた．しかし，CPUコア数の増加に伴いトランザクション処理の並列度が増すに
つれ，この方式では，WALバッファへのログレコード挿入時の競合や永続化のための書き込みの競合が性
能劣化の要因となっていた．我々は以前，フラッシュストレージの書き込みの内部並列性を活用した並列
WALプロトコルとして P-WALを提案した．P-WALではログレコードの順序番号である LSNを，ログ
レコードの論理アドレスではなく，共有カウンタを用いて単調増加に割り当てることで，複数のWALバッ
ファを用いてログレコード挿入の並列化とストレージ書き込みの並列化を行った．しかし，メニーコア，
NVRAMを想定した環境においては，トランザクション処理時間の中でWALの永続化のための flushの時
間が相対的に小さくなり，共有カウンタのインクリメントにおける競合がより問題になってくると考えら
れる．本稿は，一つのログレコード作成毎ではなく，WALの永続化単位毎に共有カウンタにアクセスし，
複数のログレコードに一つの順序番号を割り当てることで，競合を緩和する方式を提案する．本方式がク
ラッシュリカバリ可能であることを示し，Xeon Phi（60 cores，240 threads）を用いて，予備評価を行う．

1. はじめに
WAL（ログ先行書き込み）はトランザクションの原子
性と永続性を保証するために使われる代表的な手法であ
る．従来のWALはストレージデバイスとして HDDを使
うことを前提としており，ランダムアクセスを起こさない
ように，単一の集中型WALバッファを用いてログを一括
してストレージデバイスに追記する方式を採用している．
WALはトランザクション処理性能を劣化させる要因の一
つであるため，WALの高性能化に関する研究は様々行わ
れている．
WALの高速化に関する研究には次のようなものがある．

Aether[2]は Flush pipeliningや Early Lock Release など
のテクニックを提案している．これらのテクニックの一部
は本研究にも適用可能である．Silo[9]や FOEDUS[3]はメ
ニーコア環境においてはログレコード毎に一意に順序番号
を割り当てるための共有カウンタはスケーラビリティを妨
げるとして，Epochと呼ばれる期間毎にまとめてトランザ
クションをコミットすることでスケーラビリティの高い
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ロギング手法を提案している．しかし，Siloは高いスルー
プットを得る代わりに，レイテンシを犠牲にしている．本
研究は，Epoch を導入せずに，共有カウンタへのアクセ
ス頻度を減らすことで，低レイテンシでかつ現実に必要と
なるワークロードにおいて十分なスループット性能を達成
する．
我々は，以前フラッシュストレージの書き込みの内部並
列性を活用した並列WALプロトコルとして P-WALの提
案・評価を行った [14] [15]．P-WALではログレコードの
順序番号である LSN（Log Sequence Number）を，ログレ
コードの論理アドレスではなく，共有カウンタを用いて単
調増加に割り当てることで，複数のWALバッファを用い
てログレコード挿入の並列化とストレージ書き込みの並列
化を行った．これをGLSN（Global LSN）方式と呼ぶ．し
かし，メニーコア環境においては共有カウンタのインクリ
メントにおける競合がより問題になってくると考えられる．
そこで我々はログレコード毎に割り当てていたGLSNの代
わりに，WAL永続化時の書き込みのタイミングで割り当て
る一つの GWSN（Global WAL-flush Sequence Number）
という順序番号を複数のログレコードに割り当てること
で，共有カウンタの競合を緩和する方式を提案する．
本稿の構成は以下の通りである．2章では，以前提案し
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図 1 直列WAL のアーキテクチャ

た並列WALプロトコルである P-WALについて簡単に説
明する．3章では，GLSNの競合を緩和する GWSN方式
の概要を説明する．4章では，トランザクションシステム
を定義し，そこから GWSN方式がWALの目的とするリ
カバリ操作が可能であることを示す．5章では，本方式の
予備評価を行う．6章ではWALにまつわるその他の関連
研究について述べる．7章では結論と今後の課題を述べる．

2. WAL

ログ先行書き込み（Write-Ahead Logging, WAL）はシ
ステム障害に備えてデータの更新前にログを書き込む手法
である．WALの目的は，トランザクションの原子性と永
続性を保証して，システムの障害時にはログを用いてシス
テムを整合性のある状態にリカバリすることである．トラ
ンザクションシステムはコミットログの有無によってトラ
ンザクションが成功したか失敗したかを判断する．

2.1 直列WAL

従来のWALはストレージデバイスとして HDDを使う
ことを前提としており，ランダムアクセスを起こさないよ
うに，単一のWALバッファを用いてログを一括してスト
レージデバイスに追記する方式を採用している．次の節で
紹介する並列WALと比較して，以降この方式を直列WAL

と呼ぶ．直列WALのアーキテクチャを図 1（[14]より引
用）に示す．直列WALの問題点は，WALバッファがひと
つしかないため，CPUコア数の増加に伴い処理するトラン
ザクションの並列度が増すにつれ，ログレコードのWAL

バッファ挿入時の競合やトランザクションのコミット処理
によるWALバッファの書き出し時の競合が深刻になるこ
とである．

2.2 P-WAL

我々は以前，フラッシュストレージの書き込みの内部並
列性を活用した並列WALプロトコルとして P-WALを提
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図 2 P-WAL のアーキテクチャ

案した．P-WALではログレコードの順序番号である LSN）
をログレコードの論理アドレスではなく，共有カウンタを
用いてログレコードのWALバッファ挿入時に単調増加に
割り当てるGLSN方式を用いることで，複数のWALバッ
ファを用いてログレコード挿入の並列化とストレージ書
き込みの並列化を行った．これにより，メモリ上のWAL

バッファ挿入時の競合緩和，及びストレージ上のWALファ
イル書き込み時の競合緩和と，並列書き込みによるフラッ
シュストレージの帯域の活用を行った．P-WALのアーキ
テクチャを図 2（[14]より引用）に示す．ワーカースレッ
ドとWALバッファとWALファイルが一対一対一で対応
している．P-WALにおける制約の一つは，各ワーカーが
一つのトランザクションにおいて最初から最後まで責任を
持つことである．すなわち，同一トランザクションのログ
は全て同一WALバッファに挿入され，一対一で対応する
WALファイルに書き込まれる．P-WALにおける制約のも
う一つが，トランザクションログを永続化してコミットす
るまでデータベースリソースへのロックを解放しないよう
にする S2PL（Strict 2-Phase Lock）のプロトコルを採用
することである．S2PLにより，WALバッファにログが存
在しているトランザクション間にはレコードアクセスの依
存関係（read-after-write（w-r）, write-after-read（r-w）,

write-after-write（w-w））がない．上記の二つの制約を組
み合わせることで，複数存在するWALバッファの一部が
障害で消失し，永続化したログレコードのGLSNに歯抜け
が生じたとしてても，リカバリが可能である．16 cores の
マシンにおいて，P-WALは 更新オペレーションが一回の
One-shot transaction で，直列WALの 2.42 倍の性能を達
成した [15]．

2.3 LSNとGLSN

直列WALでは，LSNは以下の二つの役割を持つ．
( 1 ) ログレコードの論理アドレス（ログレコードの格納先
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アドレスと相互変換可能なもの）
( 2 ) 順序番号
一方，並列WALにおいては，WALバッファ，及びWAL

ファイルが複数存在するため，役割毎に値を分割する必要
がある．並列WALでは，ログレコードが含まれるWAL

ファイルの番号と，一つのWALファイル内で単調増加す
るログレコードの論理アドレスを記録することで，（1）と
同等になるので，これをログレコードの格納先を示す値
として使用する．（2）の順序番号はログレコードのWAL

バッファ挿入時に単調増加する共有カウンタにより作成す
る．この順序番号はシステム障害の発生後，リスタートリ
カバリを行う時に，ログレコードを適用する順番になる．
以降，（1）と（2）を明確に区別する時，（1）の役割を持つ
値を LSN，全WALファイルを含むシステム内で単調増加
する（2）の役割を持つ値をGLSN（Global Log Sequenece

Number）と呼び区別する．
共有カウンタであるGLSNへの最も単純なアクセス方法
は，ロックの利用だが，この方法だとロックの競合による
性能劣化が大きい．そこで，GLSNのアクセス方法はアト
ミックに値のインクリメントを行う fetch-and-add命令を
利用する．

3. GLSNアクセスの競合緩和
3.1 概要
従来の P-WALでは，ログレコード毎に一意なGLSNを
振っていた．メニーコア，NVRAMを想定した環境にお
いては，トランザクション処理時間の中でWALバッファ
データの永続化処理（WAL-flush）時間が相対的に小さく
なり，共有カウンタであるGLSNの競合がより問題になっ
てくると考えられる．そこで我々はログレコード毎に割り
当てていた GLSNの代わりに，WAL-flush毎に発行する
GWSN（Global Write Sequence Number）という値を永続
化対象の全ログレコードに割り当てる．GWSN は GLSN

と同様に，単調増加する共有カウンタとして実現され，ア
トミックな fetch-and-add命令でアクセスされる．一般に，
一つのトランザクション（Tx）は複数のログレコードを
作成し，WALバッファのログはコミット時にストレージ
に書き出されるので，WAL-flush 回数 = Tx 数 <= ログレ
コード数 となる．また，複数の Txをまとめてコミット
する group commit[13] を使うと，WAL-flush 回数 ¡= Tx

数 ¡= ログレコード数 となるため，例えば 1 Tx が 10 log

records を作成し，group commit によって 10 Txs がまと
めてコミットされる場合，GLSN方式では 100回の共有カ
ウンタのアクセスが必要になるが，GWSN方式では 1回
のアクセスで済むようになり，従来のGLSNアクセスで引
き起こされていた競合を大幅に緩和することができる．

3.2 GLSNからGWSNへ
一般に一つのログレコードに一つのオペレーション（デー
タレコードのアップデートなど）が記録される．この時，
ログレコード毎にGLSNを振ると，ログに記載される全て
のオペレーション間で全順序が決定される．しかし，実際
はオペレーション間に存在するのは半順序であり，全順序
である必要はない．例えば同じページリソースを更新する
二つのトランザクション Aと Bがあり，Aが先に更新し
た値を，Bがその後に更新する時，Aと Bの該当するログ
レコードの GLSNをそれぞれ GLSN1，GLSN2とすると，
GLSN1 < GLSN2であり，GLSN1，GLSN2 の順で更新を
適用しなければならない．一方，Aと Bが異なるページ
リソースを更新する時，同様に Aと Bの該当ログレコー
ドの LSNをそれぞれ GLSN1，GLSN2とすると，GLSN1

と GLSN2のログレコードの間に依存関係は存在しないた
め，GLSN（A）< GLSN（B）または GLSN（A）> GLSN

（B）のどちらであっても問題はなく，GLSNがたまたま小
さい値のログレコードから処理されることになる．すなわ
ち依存関係（w-r, r-w, w-w）がないオペレーションについ
ては，その適用順序を考慮する必要はない．このような依
存関係がないGLSN1，GLSN2のログレコードに個別にユ
ニークな順序番号を振るのではなく，まとめて一つの順序
番号を割り当てるというのが GWSN方式の基本的なアイ
デアである．
各WALバッファはログレコードの挿入（領域確保）要
求が来る度に，一つのWALバッファ内における論理アド
レスとしての LSNを割り当てる．コミット要求が来ると，
GWSNの現在の値を取得し，インクリメントする操作を
アトミックに行う．
取得したGWSNはWAL-flush対象の先頭ログレコード
に含めることで対象のログレコード列がひとつのWAL-

flushに含まれ，そのWAL-flushにひとつの GWSNを割
り当てる操作となる．

4. リカバリ可能であることの証明
この章では GWSN方式がWALの目的であるリカバリ
操作が可能なことを証明する．証明に先立って，まずはト
ランザクションシステムの用語の定義を行う．

4.1 定義
リソース
アクセスの最小単位とする．リソースに対するオペレー
ションには read/write がある．（insert/update/delete が
write に含まれる．）ロックはリソース単位で取る．あるリ
ソースは atomicに操作されるものとする．つまり，リソー
スひとつを見たとき，操作は直列化される．簡単のため，
リソースのことを data recordと呼ぶ．
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Tx（トランザクション）
複数リソースへのアクセス列．完了時に，commit か

abortのどちらかになる．isolation levelによって同時実行
が制御される．分離性（Isolation）制約を満たすためにリ
ソース単位でのアクセス順序が S2PLなどを用いて制御さ
れる．
ログ
ログはリソースへの writeアクセス履歴を記録したデー
タである．一般に一つの log recordは，一つの Txの一つ
以上のアクセス履歴データを含む．Txは一般に複数の log

recordを出力し，最後に commit logか abort logを出力す
る．log recordには，複数の data recordアクセスを含む
が，同一 Txのものである必要がある．log recordは（Tx,

LSN, GWSN, Data record contents）ら構成される（LSN,

GWSN は後述）．Data record contents は before/after イ
メージとして，undo/redo 両方のログを含むものとする．
before/after image は差分ログとは異なり，同一ログを複
数回適用しても冪等性が保たれるものとする．
WAL バッファ，WAL ファイル
WAL バッファはメモリ上にあり，WAL ファイルは永
続ストレージ上にある．WALファイルは管理の都合上複
数のファイルに別れていることもあるが，単調増加する一
つのログの列からなるため，ここではひとつの WAL バッ
ファにひとつの WAL ファイルが対応しているものとし，
まとめて WAL と呼ぶ．WALバッファとWALファイル
は一対一で対応しているため，まとめて WAL と呼ぶ．こ
こでは，並列WAL を想定しているので，複数の WAL が
存在する．各 WAL において，log record には単調増加
する LSN が割り当てられる．LSN は各 WAL 内での log

record の論理アドレスになっている．つまり，システムに
おいてログは（WAL, LSN）で一意となる．Commit 要求
時に WALバッファに存在するログは WAL ファイルに書
き出され，fsync で永続化される．これを WAL flush と呼
ぶ．WAL flush により永続化されるログ列にグローバルに
単調増加する GWSN を割り当てる．すなわち，ひとつの
GWSN に対して，（WAL, [LSN1, LSN2））が対応する．た
だし，LSN1 < LSN2．WAL flush を W と置いたとき，そ
の対象ログに commit log が含まれる Tx について，Tx in

W と書く．W の内容は log record 単位で atomic に書き
込まれるものとする（実装上はチェックサムなどで対応さ
れる）．
各 WAL について WAL flush 時の GWSN と，それに
対応する LSN を保持する．全 WAL の中で flush 済みの
GWSNが最小のもの min（GWSNs）を考え，GWSN <= min

（GWSNs）となる（GWSN, LSN）のデータをひとつ以上保
持し，古いものは捨てる．ある WAL において，与えられ
た GWSN を越えない最大の GWSN に対応する flush 済
みの LSN は getPermanentLSN（WAL, GWSN）で取得で

きるものとする．
データベース本体
Data record 集合が，メモリ上にキャッシュとして，ファ
イル上に永続データとして存在する．Data record 複数を
まとめて page に格納し，キャッシュと永続データのやり
とりは page 単位で行う．Page の更新は適切に排他され
atomic に行われるものとする．Page は，最後に更新され
たアクセスに対応するログ情報（WAL, LSN）を保持する．
更新は，メモリ上の page でまず実施し，その後ファイル上
に書き出し，永続化する（write down）．Write down 時に
pageは atomicに書き込まれるものとする（double write[6]

や undo page log などを用いる）．Background writer が
存在し，page の write down を担う．
アクセス操作
Read 操作はデータベース本体の該当 page 上の data

record読む．Isolation level が serializable のときは s-lock

（shared-lock）を伴いアクセスし，commit/abort 後に lock

を開放する（S2PL）．Read committed や snapshot isola-

tion のときは適切な version を読むものとする．Write 操
作はまず WAL バッファにログレコードを書き，その後，
メモリ上の page に書く．commit 時に，使用したWAL の
flush を行う．Page の write down は background writer

に任せる．メモリ上の page上で，data record write 操作
をするとき，x-lock（eXclusive-lock）を伴いアクセスし，
commit/abort後に lock開放する（S2PL）．Isolation level

によっては適切な version が付けられ，古い version の
record が残され，適切に消されるものとする．それを実現
する具体的な実装について，ここでは議論しない．デッド
ロックは適切に回避されるものとする（timeout，ユーザ
が lock order に気をつける，deadlock detection など）．
チェックポイント
minGWSN = min（GWSNs）を求め，条件（後述）を満た
す全ての page を write down し，その旨を checkpoint log

としてWALに記録する．checkpoint log はWAL = 0（最
初のもの）を用いる．checkpoint logは，（LSN, minGWSN）
を含む．
クラッシュとリカバリ
ある瞬間に，突然システムがダウンすること（クラッ
シュ）が想定され，そのとき，永続データ以外は失われる．
書き込み操作中のデータは一部または全部が失われる．た
だし，必要な単位での atomic 性は別途担保されているこ
とに注意．クラッシュリカバリは，WAL に記録されたロ
グを一部適用してデータベース本体を正常な状態に復帰す
ることである．データベース本体が正常とは，（過去に遡っ
て）有効な Tx のログを依存関係の順に全て適用した状態
である．リカバリ対象のログ範囲は，ログの GWSN が 最
後のチェックポイントログに記録されている minGWSN <

GWSN のものとなる．
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有効なログとは，各WALにおいて，過去から連続して完
全に永続化されており，クラッシュ後も読めるものとする．
WAL内での歯抜けは許されない．有効な Tx とは，Tx の
記録したログが全て有効で commit log または abort log

を含む Tx を指す．有効か commit log を含む Tx は単に
committed Txと呼ぶ．それ以外の Tx は無効である．無
効なTxは，有効なログをひとつも含まないものと，有効な
ログを一つ以上含むが commit logも abort logも含まない
ものがある．有効なTxだが abort log を含むものと，無効
な Txだが有効なログを一つ以上含む Txは undo-required

Txと呼ぶ．Undo-required Tx は commit 前の Tx の更新
をデータベースに適用した可能性のある Tx である．ログ
の適用とは，ログに含まれる更新内容をデータベース本体
に対して redo または undo することである．Redo 時は，
after image を用いて，データベース本体の data record

を更新する．Undo 時は，before image を用いて，同様に
data record を更新する．Commited Tx について LSN 順
に各 log record の redo を実行し，undo-required Tx につ
いて LSN の逆順に各 log records の undo を実行する．
Tx の依存関係
Tx1, Tx2（Tx1 != Tx2）に対して，それぞれがアクセス
した read と write の data record 集合を read-set, write-

set と呼び，rs1, ws1, rs2, ws2 と書く．ある data record

を Tx1 が read/write し，その後 Tx2 が read/write し，
その関係が r-w, w-r, w-w のどれかだったとき（すなわ
ち r-r は除く），当該 data record において Tx2 は Tx1

に x-x（r-w/w-r/w-w のどれか）依存していると言い，
Tx1 --> Tx2 @（rec, x-x） と書く．
Data record 集合 recs の各 rec に対して全て

Tx1 --> Tx2 @（rec, x-x） が 成 立 す る と き ，
Tx1 --> Tx2 @（recs, x-x） と 書 く こ と と す る ．
ただし，空集合{}について，Tx1 --> Tx2 @（{}, x-x）
は常に False とする．
rw-set := rs1 and ws2

wr-set := ws1 and rs2

ww-set := ws1 and ws1

とする．
Serializable isolation levelを用いるときは，以下が成立す
る場合，Tx2 は Tx1 に依存していると言い，Tx1 --> Tx2

と書く．
Tx1 --> Tx2 :=

（rw-set or wr-set or ww-set）is not empty

and（rw-set is empty or

Tx1 --> Tx2 @（rw-set, r-w））
and（wr-set is empty or

Tx1 --> Tx2 @（wr-set, w-r））
and（ww-set is empty or

Tx1 --> Tx2 @（ww-set, w-w））

また，data record 依存がまったくない場合，Tx1 – Tx2

と書く．
Tx1 -- Tx2 :=

（rw-set or wr-set or ww-set）is empty.

Read committed や snapshot isolation を用いるときは，
r-w, w-r 依存を無視し，w-w 依存のみを考えて，Tx 依存
と定義する．すなわち，
Tx1 --> Tx2 := Tx1 --> Tx2 @（ww-set, w-w）
Tx1 -- Tx2 := ww-set is empty

W の依存関係
ある W1, W2（W1 != W2）について，以下のように

W1 -- W2および W1 --> W2を定義する．任意の Tx1, Tx2

（ただし，Tx1 in W1, Tx2 in W2）について Tx1 -- Tx2

が成立するならば，W1 -- W2 と書く．Tx1 --> Tx2 もし
くは Tx1 -- Tx2 が成立するならば，W1 --> W2 と書く．
並列WAL における追加制約
上記のシステムにおいて，以下の制約を加える．
（C1）同一 Tx のログは同一 WAL を使う．
（C2）page に記録されている（WAL, LSN）に対して，
LSN <= getPermanentLSN（WAL, min（GWSNs））を満たす
場合は write down して良い．
（C3）クラッシュリカバリ時のログ適用は，GWSN が小さ
いものから順に行う．
リカバリ可能
リカバリ可能なトランザクションシステムとは，以下の

2 条件を全て満たすリカバリ操作を実行可能なシステムの
ことをいう．
• 有効な Tx が依存している Tx は有効．
• リカバリ完了後，データベース本体は committed Tx

のみが依存関係の順に適用された状態．

4.2 証明
11の補助命題から，GWSN方式のトランザクションシ
ステムがリカバリ可能であるという定理を導く．証明のリ
ストは次からなる．
Lemma 1. 任意の Tx1, Tx2（Tx1 != Tx2）に対し，Tx1

--> Tx2，Tx2 --> Tx1，Tx1 -- Tx2 のうちひとつの
みが成り立つ．

Lemma 2. 任意の W1, W2（W1 != W2）について，W1

--> W2, W2 --> W1, W1 -- W2 のうちひとつのみ
が成り立つ．

Lemma 3. commit log もしくは abort log が有効な Tx は
有効．

Lemma 4. W1 --> W2 である W1, W2 について，W2 に
含まれる Tx が 1 つでも有効ならば，W1 に含まれる
全ての Tx が有効．

Lemma 5. 有効な Tx が依存している Tx は有効．
Lemma 6. Wi の GWSN を GWSNi と置く．任意の W1,
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W2（W1 != W2）について，GWSN1 < GWSN2 な
らば，W1 --> W2 or W1 -- W2．

Lemma 7. GWSN <= minGWSN を満たす全ての GWSN

について，対応するログは永続化されている．
Lemma 8. データベース本体への変更を write down する
前に該当ログは WAL ファイルに永続化される．

Lemma 9. 正常終了し，データベース本体への永続化も完
了した Tx について，Commit した Tx は依存関係順
に更新が反映されている．Abort した Tx の更新は反
映されていない．

Lemma 10. 正常終了しなかった，もしくはデータベース本
体への永続化が完了しなかった Tx について，クラッ
シュリカバリ時に，committed Tx は全てデータベー
ス本体に依存関係順に反映される．それ以外の Tx は
データベース本体には全く適用されなかったことに
なる．

Lemma 11. リカバリ完了後，データベース本体は commit-

ted Tx が依存関係の順に適用された状態となる．
Theorem. 制約（C1）（C2）（C3）の制約を満たすトランザ
クションシステムはリカバリ可能である．

Lemma 1. 任意の Tx1, Tx2（Tx1 != Tx2）に対し，Tx1
--> Tx2，Tx2 --> Tx1，Tx1 -- Tx2 のうちひとつのみ
が成り立つ．
Isolation level が serializable の場合，S2PL のロックプ
ロトコルにより，（rw-set or wr-set or ww-set）is not empty

のとき，rec in（rw-set or wr-set or ww-set）を満たす rec

について，Tx1 が先に lock を取った場合，Tx2 は Tx1 の
commit 後しか lock を取れない．すなわち，
Tx1 --> Tx2 @（rec, r-w）if rec in rw-set

Tx1 --> Tx2 @（rec, w-r）if rec in wr-set

Tx1 --> Tx2 @（rec, w-w）if rec is ww-set

が成立する．また，dead-lock は避けられるものとした
ので，Tx1 と Tx2 が実行できるためには，任意の rec in

（rw-set or wr-set or ww-set）について，上記が成立する．
よって，定義により，Tx2 --> Tx1 が成り立つ．（rw-set

or wr-set or ww-set）is not empty かつ，ある 1 つの rec

について Tx2 が先に lock を取った場合について，同様に，
Tx1 --> Tx2 が成り立つ．（rw-set or wr-set or ww-set）is
empty のとき，定義により Tx1 -- Tx2 である．上記の 3

つの条件は重複せず，条件の和が全集合である．よって，
serializable の場合において，示された．
Isolation level が read committed or snapshot isolation

の場合，ロックプロトコルにより，ww-set is not empty か
つ rec in ww-set を満たす rec について，Tx1が先に lock

を取った場合，
Tx1 --> Tx2 @（rec, w-w）
が成立し，dead-lock が避けられた場合，任意の rec

in ww-set について上記が成立するため，定義から

Tx1 --> Tx2 が成立する．Tx2 が先に lock を取った場
合は，Tx2 --> Tx1 が成立する．ww-set is empty のと
き，定義より Tx1 -- Tx2 が成立する．上記 3 つの条件
は serializable と同様に，重複せず，条件の和が全集合．
よって，read committed or snapshot isolation の場合にお
いて，示された．
Lemma 2. 任意の W1, W2（W1 != W2）について，W1 -->

W2, W2 --> W1, W1 -- W2 のうちひとつのみが成り立つ
Tx1 in W1, Tx2 in W2 となるような Tx1, Tx2 につい
て，Tx1 --> Tx2 ならば，以下の操作は直列化される．
( 1 ) Tx1 の commit/abort log 準備
( 2 ) W1 flush

( 3 ) Tx2 の commit/abort log 準備
( 4 ) W2 flush

Tx3 in W1, Tx4 in W2, Tx4 --> Tx3 となるような
Tx3, Tx4 が存在したとする．すると，同様に直列化さ
れる．
( 1 ) Tx4 の commit/abort log 準備
( 2 ) W2 flush

( 3 ) Tx3 の commit/abort log 準備
( 4 ) W1 flush

しかし，W1, W2 の順が逆になるため，矛盾する．よっ
て，そのような Tx3, Tx4 は存在しない．上記から，以下
が成り立つ．
( 1 ) Tx1 in W1, Tx2 in W2, Tx1 --> Tx2 なる Tx1,

Tx2 が存在した場合，W1 --> W2 となる．
( 2 ) Tx1 in W1, Tx2 in W2, Tx2 --> Tx1 なる Tx1,

Tx2 が存在した場合，W2 --> W1 となる．
( 3 ) Tx1 in W1, Tx2 in W2, である全ての Tx1, Tx2 に
ついて，Tx1 -- Tx2であった場合，W1 -- W2となる．

Lemma 1. により，（1）（2）（3）の条件は重複せず，和
が全集合となる．よって，示された．
Lemma 3. commit/abort log が有効な Tx は有効
（C1）により，commit/abort logが記録されているWAL

に Tx のログは記録されている．commit/abort log は Tx

ログの最後に出力される．各 WAL において，過去から
連続して永続化されているログは有効である．すなわち，
commit/abort log が有効であれば，それより過去の同一
WAL の全ログは有効．よって Tx の全ログは有効．すな
わち，Tx は有効．
Lemma 4. W1 --> W2 である W1, W2 について，W2 に
含まれる Tx が 1 つでも有効ならば，W1 に含まれる全
ての Tx が有効
W1 --> W2 から，

W1 の flush 完了時間 < W2 の flush 開始時間
W2 に含まれる Tx がひとつでも含まれるため，クラッ
シュ時刻 ct は，
W1 の flush 完了時間 < W2 の flush 開始時間 < ct
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よって，W1 の永続化は完了している．すなわち，W1

に含まれる全ての commit log は有効．Lemma 3. により，
W1 に含まれる全ての Tx は有効．
Lemma 5. 有効な Tx が依存している Tx は有効
任意の Tx1, W1（ただし Tx1 in W1，Tx1 は有効）に対
して，定義より，任意の Tx2, W2（ただし T2 in W2）に
ついて Tx2 --> Tx1 ならば，W2 --> W1．Lemma 4. よ
り，Tx1 が有効ならば，W2 に含まれる Tx2 は全て有効．
よって，示された．
Lemma 6. GWSN <= minGWSN を満たす全ての GWSN に
ついて，対応するログは永続化されている
i 番目の WAL で flash 済みの GWSN を GWSNi とす
る．すなわち，i 番目の WAL において GWSN <= GWSNi

である任意の GWSN に対応するログは永続化されてい
る．定義より minGWSN = min（GWSNi）for all i すな
わち，GWSN <= minGWSN <= GWSNi for all i である任
意の GWSN について，対応するログは永続化されている．
よって，示された．
Lemma 7. データベース本体への変更を write down す
る前に該当ログは WAL ファイルに永続化される
ある page に記録されている最新更新情報を（WAL1,

LSN1）とする．また，LSN2 = getPermanentLSN（WAL1,

minGWSN）と置く．（C2）より，各 page を write down

して良い条件は，LSN1 <= LSN2．Lemma 6. より，
GWSN <= minGWSN を満たす GWSN は全て永続化されて
いる．getPermanetLSN（）の定義により，LSN2 のログ
を含む GWSN を GWSN2 とすると，GWSN2 <= minGWSN

である．すなわち，LSN <= LSN2 である LSN を持つログ
は全て永続化されている．すなわち，ログが永続化されて
いることが，各 page を writedown して良い条件に一致す
る．よって，示された．
Lemma 8. データベース本体への永続化が全て完了した
Tx について，Commit した Tx の更新はデータベース本
体に依存関係順に反映されており，Abort した Tx の更
新はデータベース本体に反映されていない
S2PL プロトコルにより，serializable, read-commited,

snapshot-isolation のどの isolation level においても少なく
とも write する data record には lock をかけてから write

し，commit または abort まで lock を開放しない．この
ため，メモリ上の page には Tx の依存関係順に更新が反
映されている．よって，background writer がメモリ上の
page を write down した時，commit した Tx の更新にお
いては，依存関係順にデータベース本体に適用したのと同
じ結果になる．
Abort した Tx に関しては，background writer により，
データベース本体を更新した write が存在する場合でも，
Abort が完了するまで，その対象 records の lock を保持
しており，undo を実行してから，abort log を書き，その

後 lock を開放する．このため，abort Tx が依存する Tx

は完了しており，abort Tx に依存する Tx はまだ lock 開
放を待っている．Abort が完了した時点で，メモリ上の該
当 page には abort した Tx の更新は反映されていない．
Abort 完了後，background writer がメモリ上の該当 page

を write downした時，Abortした Txの更新はデータベー
ス本体に反映されていない．
よって，示された．

Lemma 9. Wi の GWSN を GWSNi と置く．任意の W1,

W2（W1 != W2）について，GWSN1 < GWSN2 ならば，W1 -->

W2 or W1 -- W2．
GWSN を割り当てるのは，WAL flush の実行直前．す
なわち，W1 --> W2 ならば，以下の操作が直列化される．
( 1 ) GWSN1 の割り当て
( 2 ) W1 flush

( 3 ) GWSN2 の割り当て
( 4 ) W2 flush

よって，W1 --> W2 ならば GWSN1 < GWSN2．添字を入
れ替えて，W2 --> W1 ならば，GWSN2 < GWSN1対偶を取っ
て，GWSN1 <= GWSN2 ならば not（W2 --> W1）GWSN1 !=

GWSN2であるのと，Lemma 2. より，GWSN1 < GWSN2 な
らば W1 --> W2 or W1 -- W2．よって示された．
Lemma 10. データベース本体への永続化が完了しなかっ
た Tx について，クラッシュリカバリ時に，committedな
Tx は全てデータベース本体に依存関係順に反映される．
それ以外の Tx はデータベース本体には全く適用されな
かったことになる．
Lemma 7. より，Tx はデータベース本体への変更を

write down する前に該当ログを WAL ファイルに永続化
するため，以下の 4 つに場合に分けられる．
( 1 ) WAL ファイルに Tx ログが全て永続化されており，

commit log が含まれる．
( 2 ) WAL ファイルに Tx ログが全て永続化されており，

abort log が含まれる．
( 3 ) WAL ファイルに Tx ログが一部のみ永続化されてお
り，commit log も abort log も含まれない．

( 4 ) WAL ファイルに Tx ログがひとつも存在しない．
定義から，（1）の場合のみ Tx は committed とな
る ．定 義 よ り ，Tx1 in W1, Tx2 in W2, W1 != W2

であるような任意の Tx1, Tx2, W1, W2 に対して，
W1 --> W2 な ら ば ，Tx1 --> Tx2 or Tx1 -- Tx2．
Lemma 9. よ り ，GWSN1 < GWSN2 な ら ば ，
W1 --> W2 or W1 -- W2．す な わ ち ，GWSN1 < GWSN2

ならば，Tx1 --> Tx2 or Tx1 -- Tx2．（C3）により，
GWSN の小さい順に適用を行うと，全ての Tx1 --> Tx2

の関係について，Tx1, Tx2 の順に適用される．
（2）の場合は，abort log が永続化しているため，undo

処理はクラッシュの前に完了している．すなわち，データ
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ベース本体キャッシュには Tx の更新内容はなかったこと
になっている．しかし，既に変更がデータベース本体ファ
イルに永続化されており，undo 操作は永続化される前にク
ラッシュする可能性がある．この場合，undo-required Tx

となるが，依存関係は有効な Tx と同様に存在する．よっ
て，（1）と同じ順序で redo ではなく undo を実行するこ
とで，クラッシュ前の実行と同じ結果を得られる．
（3）の場合 Tx は完了しておらず，undo-required Tx

となる．すなわち，ログとして永続化されている record

はクラッシュするまで lock されていたことになるし，
Tx --> Tx1 となるような Tx1 は存在しない．この場合，
当該 Txの最初のログを含むWかそれ以降に undoを実行
すれば，リカバリにおいてその record を更新する他の Tx

はないため，安全である．どちらにせよ，commit/abort

logがないことを知るためには，有効なログを最後まで走査
しないといけないため，（1）（2）の適用が全て終わってか
ら，（3）の undo をしても依存関係を破ったことにはなら
ない．各 log record は，同一 Tx の ひとつ前の log record

の LSN を記録する prevLSN フィールドを含んでいる．あ
る log record の prevLSN が 0 の時，その log record は 当
該 Tx の最初の log record である．すなわち，最後に適用
した log record の LSN さえ覚えておけば，commit/abort

がないと発覚してから，prevLSN を辿って 当該 Tx の全
ての log record を undo することができる．
（4）の場合，WAL に Tx ログがひとつも永続化されて
いないので，データベース本体には何も適用されていない
ため，リカバリ時に考慮する必要はない．
（1）（2）（3）（4）により，リカバリ処理対象のログにつ
いて，committed な Tx は全てデータベース本体上に依存
関係順に反映され，それ以外の Tx の更新は全く反映され
ないことが示された．
Lemma 11. リカバリ完了後，データベース本体は
committedな Tx が依存関係の順に適用された状態となる
最終 checkpoint に記録されている GWSNc に対して，

GWSN <= GWSNc である GWSN に含まれる Tx に関して
は，Lemma 8. より，クラッシュ前にデータベース本体に
有効な Tx が依存関係順に適用済みである．
GWSNc < GWSN となる GWSN を持つ W に含まれるロ
グがリカバリの対象ログとなる．それについては，Lemma

10. により，クラッシュ後のリカバリ操作によって，デー
タベース本体に有効な Tx 依存関係順に適用される．よっ
て，示された．
Theorem. 上記の制約を満たすトランザクションシステ
ムはリカバリ可能である
Lemma 5. より，有効な Tx が依存している Tx は有
効．Lemma 11. より，リカバリ完了後，データベース本
体は committedな Tx が依存関係の順に適用された状態．
定義より，そのようなシステムはリカバリ可能．よって示
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された．

5. 予備評価
本章では，トランザクションシステム上に GWSN 方
式を実装して総合的な評価を行う前の予備評価として，
GLSN方式および GWSN方式を模擬する共有カウンタの
fetch and addおよびWAL flushを模擬する遅延操作を複
数スレッドから繰り返す実験を行い，競合緩和の効果を調
べる．

5.1 評価環境
筑波大学計算科学研究センターの COMAを利用した．

COMAの 1ノードはCPU（2基），MIC（Many Integrated

Core）（2基）からなる．実験に使用したはプログラムは
MIC 上で native 実行したため，この MIC について説明す
る．使用したMICは Intel Xeon Phi 7110P，61 core/MIC,

1.1 GHz である．MIC のアーキテクチャを図 3に示す．1

つの core はカーネルプロセス専用のアシスタントコアに
なっているため，計算に使うのは実質 60 coresである．ま
た，1つの core につき 4つのハードウェアスレッドを持
つ．一つの巨大なリングバスによって 60個のコアを接続
している．メモリは GPUでも使われる GDRメモリを使
用している．L1，L2キャッシュが各コアに配置されてい
る．コア間で L2キャッシュのコヒーレンス制御がなされ
る．キャッシュ制御用の TD（Tag Directory）が各コアに
付属している．

5.2 評価実験
共有カウンタのインクリメントを繰り返すプログラム上
で競合緩和がどのように影響するのか，書き込みレイテン
シを変えることで各ストレージデバイスをシミュレートし，
評価する．測定値は 10回の平均を取っている．NVRAM

は PCRAMを想定し，書き込みレイテンシは次の通りとす
る．レイテンシなし（0 sec），NVRAM（150ns[12]），PCIe
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図 4 永続化レイテンシ: なし - fetch add（1）

SSD（30µs[16]）．

5.3 ログの永続化レイテンシ: なし
実験内容
この実験ではログの書き込みレイテンシが 0の状況をシ
ミュレーションする．すなわち，共有カウンタのインクリ
メント以外のデータベースアクセスやログの永続化による
書き込みのレイテンシは一切含めない．共有カウンタへの
アクセス競合は実際のトランザクションシステムより大き
い設定と言える．
またスレッドの割り当て方式として，同じ物理コアの隣
り合うハードウェアスレッドに順に割り当てる方式（com-

pact）と別の物理コアにラウンドロビンで順に割り当てる
方式（balanced）の性能の違いも調べる．
共 有 カ ウ ン タ へ の fetch-and-add は ，C++の

std::atomic::fetch add を用いる（省略して fetch add

と呼ぶ）．グラフの fetch add（N）は N 回のループ毎に
共有カウンタに対して fetch addを行うということを意味
している．すなわち fetch add（1）は 1個のログレコード
毎に LSN を割り当てる GLSN方式，fetch add（128）は
128個のログレコード毎に GWSN を割り当てる方式をシ
ミュレートしている．
実験結果
fetch add（1）の場合について，compactと balancedを
比較する．この時の実験結果を図 4に示す．縦軸は一秒
間に回すことができたループの回数であり，これをログ
レコード数として換算する．横軸はスレッド数で，x軸が
対数の片対数グラフになっている．balancedは，2並列で
性能が劣化している．これは異なる物理コア間において
インターコネクトのリングバスを通じてキャッシュのコ
ヒーレンシ制御が行われているからだと考えられる．一
方，compactでは 2並列にすると性能が向上し，3～4並列
では性能はほとんど変わらず，5並列で大きく性能が劣化
した．これは同じ物理コア内でハードウェアスレッドを割
り当てた場合，L1, L2キャッシュを共有しているため 4並
列までは他コアとの通信が発生しないが，5並列で他の物
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図 5 永続化レイテンシ: なし - fetch add（N）

理コアを跨った時にキャッシュのコヒーレンシ制御が必要
になったためだと考えられる．3～4並列の時，2並列より
も並列度が高くなったにも関わらず，ほとんど性能が変ら
なかったのは，単独コアで実行される fetch addの性能が
2並列で既に頭打ちになったからだと考えられる．また，
balancedは 60並列を過ぎたところから，compactに近づ
くように性能が向上している．これは一つの物理コアに複
数のハードウェアスレッドが割り当てられるようになった
ためである．
次に，fetch add（48），fetch add（128）の性能を加えた
ものを図 5に示す．fetch add（48）, fetch add（128）は
fetch add（1）と比べて，同じ fetch addの発行回数でシ
ミュレーション上は，より多くのログレコードを作成した
ことになる．また，fetch addの間隔が広くなり競合が緩
和されるため，並列に fetch add発行を行うことで性能が
スケールするようになった．グラフの傾向としては，並列
度の増加による性能向上と，キャッシュのコヒーレンシー
制御に伴うコア間のインターコネクトの通信量の増加に
よる性能劣化の二つの要因が関係していると考えられる．
compactにおいて，一部グラフの線がノコギリ状となって
いるのは，4スレッド毎に新たな物理コアにスレッドが割
り当てられるためである．balancedにおいては，60並列
以降は一つの物理コアに複数のハードウェアスレッドが
割り当てられるようになり，インターコネクトのリングバ
スの帯域を圧迫せずに，並列度が増加したことによる性能
向上が効いていると考えられる．一般に compactの方が，
ピーク性能は高いが，fetch add（128）の 2～11並列では
balancedの方が compactよりも良い性能を示した．これ
は，balancedだと 1スレッドが物理コアのリソースを占有
できるため，fetch addの競合が少ない場合は，balanced

の方が fetch add以外の処理（ループ用のローカル変数の
インクリメントと条件分岐）が高速に行われたためだと考
えられる．7並列で一旦性能が頭打ちになるのは，キャッ
シュのコヒーレンシ制御にかかるコストが上回ったためだ
と考えられる．
以降の実験では compactに固定して評価を行う．
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図 6 永続化レイテンシ: PCRAM（150ns）

5.4 ログの永続化レイテンシ: PCRAM（150ns）
実験内容
この実験では書き込みに 150 ns かかる PCRAMをログ
ストレージに用いた状況をシミュレートする．fetch add

（1）と，fetch add（128）の二つについて比較する．ログ
レコードは共に 128個毎に書き込まれるものと想定する．
すなわち fetch add（1）は毎回のループ毎に fetch addし，
128回のループ毎に書き込みレイテンシとして 150ns の人
工遅延を入れる．fetch add（128）も同様に，128回のルー
プ毎に fetch addし，150ns の人工遅延を入れる．人工遅
延の方法は rdtsc を用いた busy loop で実装した．
実験結果
実験結果を図 6に示す．fetch add（1）では 30並列ほど
で性能が頭打ちになっているのに対し，fetch add（128）では
並列数に比例して性能が向上している．これは，NVRAM

（PCRAM）を用いた場合，IOはボトルネックでなく，共
有カウンタへのアクセスがボトルネックになっていると考
えられる．NVRAMには他にもMRAMやMemoristerな
どがあり，それらは一般的に PCRAMよりも更にレイテ
ンシが短いとされていることから，それらのデバイスを用
いた時にもこのような傾向になると考えられる．

5.5 ログの永続化レイテンシ: PCIe SSD（30µs）
実験内容
この実験では書き込みに 30 µs かかる PCI Express 接
続（PCIe）SSD をログストレージに用いた状況をシミュ
レートする．PCRAMを用いた実験と同様に，fetch add

（1）は毎回のループ毎に fetch addし，128回のループ毎
に 30µs の人工遅延を入れる．fetch add（128）は 128回
のループ毎に fetch addし，30µs 人工遅延を入れるする．
実験結果
実験結果を図 7に示す．PCIe SSDでは，140並列程度
までは fetch add（1）と fetch add（128）の性能はほとん
ど変わらない．この時，ボトルネックは共有カウンタアク
セスではなく，IOであると考えられる．fetch add（1）で
140並列を超えると，インターコネクトのリンクバスの帯
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図 7 永続化レイテンシ: PCIe SSD（30µs）

域が圧迫されて性能が下がったと考えられる．

6. 関連研究
WALの高速化に関する研究には次のようなものがある．

Aether[2]は直列WALを高速化するテクニックを紹介し
ている．Flush pipelining は，コミット時のWAL flushを
非同期に行い，flush完了後のコールバック処理でクライ
アントに結果を返してコミットを完了することで，WAL

flush にかかる遅延を隠蔽する．Flush pipelining は本研
究にも適用可能である．Early Lock Release（ELR）は，
Tx が pre-commitedな状態（commit log を含む全ての log

records の flush 以外の処理を終えた状態）になった時点
で，リソースの lockを開放する．クライアントに対しては
commit logが書かれるまでトランザクションの結果を返
さないようにする．本研究に ELRを適用する場合，lock

解放のタイミングは GWSN取得後とし，クライアントに
結果を返すのは，GWSNが歯抜けなく永続化されている
minGWSN に対して，当該 GWSNが GWSN <= minGWSN

満たす場合とする．上記の制約を加える必要があるが，
ELRも本研究に適用可能である．
Distributed Logging[10]は，グローバルシーケンス番号

（GSN）という論理クロックを用いて，依存関係のあるオ
ペレーションが発生する場合にのみ同期を取ることで，ス
ケーラビリティの高い分散ロギングを実現していると述べ
ている．論理クロックを使うため，log record だけでなく
page や Tx にも対応する GSNを記録する必要があるが，
本研究は log record に GWSN を記録すればよいため，設
計はより単純になる．
Silo[9]や FOEDUS[3]はメニーコア環境においてはログ
レコード毎に一意に順序番号を割り当てるための共有カウ
ンタはスケーラビリティを妨げるとして，epochと呼ばれ
る期間毎にまとめてトランザクションをコミットすること
でスケーラビリティの高いロギング手法を提案している．
これらは高いスループットを得る代わりに，レイテンシを
犠牲にしている．クライアントにトランザクションの結果
を返すことができるのは epochの区切りになるため，特に
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ある Txの結果を元に，次の Txの内容を決定するような
場合においては，レイテンシが積み重なってしまう．本研
究は，Epoch を導入せずに，共有カウンタへのアクセス頻
度を減らすことで，低レイテンシでかつ現実に必要となる
ワークロードにおいて十分なスループット性能の達成を目
指す．

7. 結論と今後の課題
本稿では，並列WALにおいて共有カウンタの競合を緩
和するGWSN方式を提案した．GWSN方式は，一つのロ
グレコード作成毎に共有カウンタにアクセスする GLSN

方式とは異なり，WALの永続化単位毎に共有カウンタに
アクセスし，複数のログレコードに一つの順序番号を割り
当てる．Xeon Phi（60 cores, 240 threads）で GLSN方式
および GWSN方式を模擬する予備評価を行ったところ，
書き込みレイテンシが短い NVRAMにおいては，ボトル
ネックは IOではなく共有カウンタへのアクセスになって
いた．GLSN方式はメニーコアの領域において，スレッド
数に応じて性能がスケールしないのに対し，GWSN方式
はメニーコアの領域において，スレッド数に応じて性能が
スケールした．
今後の課題は，この GWSN方式をデータベースシステ
ム上に実装し，データベースアクセスやログの作成などを
含めた総合的な評価を行うことである．
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