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クラウド環境におけるデータベース
ライブマイグレーションミドルウェア
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概要：クラウドコンピューティングにおけるマルチテナント型データベースはテナント間で市中製品を共
有できるためコスト削減が実現でき，Database-as-a-service として人気が上昇している．しかしながら，
資源を共有することによって，予想外に負荷が増えることなどの理由でホットスポットを生み出すことが
ある．不幸なことに，ホットスポットはサービスレベルアグリーメントを満たせなかったり，顧客の満足
度を下げたりすることにつながる．そこで，ホットスポットを解決するために，我々はデータベースライ
ブマイグレーションを実行できるMadeusと呼ぶミドルウェアを提案する．効率良くマイグレーションを
実現するために，我々は lazyスナップショット分離ルール（LSIR）と呼ぶルールを導入する．これは，ス
レーブデータベースとマスタデータベースをコンシステントにするためのクエリの集合を効率良くスレー
ブへ並行転送するルールである．我々のアプローチの優位性を示すために，PostgreSQLのミドルウェア
を作成し TPC-Wベンチマークで実験を行った．その結果，Madeusは既存アプローチをベースとした 3
つのアプローチよりも短時間でマイグレーションが行えることが分かった．特にMadeusは高負荷の場合
ほど有効であるため，ホットスポットを解決することができる．
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Abstract: Database-as-a-service has been gaining popularity in cloud computing because multitenant
databases can reduce costs by sharing off-the-shelf resources. However, due to heavy workloads, resource
sharing often causes a hot spot. Unfortunately, a hot spot can lead to violation of service level agreements and
destroy customer satisfaction. To efficiently address the hot spot problem, we propose a middleware approach
called Madeus that conducts database live migration. To make efficient database live migration possible, we
also introduce the lazy snapshot isolation rule (LSIR) that enables concurrently propagating syncsets, which
are the datasets needed to synchronize slave with master databases. Unlike current approaches, Madeus is
pure middleware that is transparent to the database management system and based on commodity hardware
and software. To demonstrate the superiority of our approach over current approaches, we experimentally
evaluated Madeus by using PostgreSQL with the TPC-W benchmark. The results indicate that Madeus
achieves more efficient live migration than three other types of middleware approaches, especially under
heavy workloads; therefore, it can effectively resolve hot spots.
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1. はじめに

近年，マルチテナントモデルによってコストを削減でき

ることからクラウドコンピューティングの活用がますます

進んでいる [1]．このモデルでは，複数のテナントを 1つ
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のノードへ集約し，ノードやオペレータを共有することで

ハードウェアやオペレーションコストを節約できる．さら

に，市中製品を使うことでエンジニアリングやテスティン

グ，保守コストを削減できる．リソースの使用率を向上さ

せるために，クラウドプロバイダは 1つのノードにできる

だけ多くのテナントを集約しようとする．しかしながら，

ノードに多すぎるテナントを集約させてしまったり，ある

テナントが想定外の高負荷となってしまったりした場合，

そのノードはホットスポット*1になってしまう．ホットス

ポットによりサービスレベルアグリーメント（SLA）を守れ

なかったり，顧客のサービスの満足度を下げたりすること

になる．一般的に顧客はインターネットサービスは 2秒以

内で応答することを期待しているからである [2], [3]．不幸

なことに，1ノードに搭載する最適なテナント数を算出する

ことは非常に難しい．さらに悪いことに，負荷は不安定で

予測が困難である．このホットスポットによる問題を解決

するために，クラウドプロバイダはしばしばライブマイグ

レーションを利用する．これはライブマイグレーションに

より，ノード間の負荷のバランスを改善できるからである．

今日のクラウドデータベースサービスはデータベース

インスタンスを走らせた VM 単位で貸し出す運用であ

る [4], [5], [6]．しかしながら，VM自体オーバヘッドが大

きくスループットの低下を招く [7]．特にデータベースサー

バを動作させたときの性能低下は大きい．その理由の 1つ

は，個々のデータベースインスタンスがログファイルを持

つため，1つのログファイル自体はシーケンシャルアクセ

スであるが，全体としてランダムアクセスになってしまう

からである．Curinoらが提案した共有プロセスモデルは

この問題を解決している [8]．データベース 1つをテナント

とし，複数のテナントで同じデータベースサーバプロセス

を共有する．これによりトランザクションログは 1つとな

り，ランダムアクセスを避けられる [8]．したがって，我々

はこのモデルを前提とする．

共有プロセスモデルを前提としたデータベースマイグ

レーションは 2つの既存研究が存在する [9], [10]．これら

は，ソースノード上の 1つのテナントをデスティネーショ

ンノードへマイグレートするものである．ソース上のマ

イグレートするテナントをマスタと呼び，デスティネー

ション上に新たに作るテナントをスレーブと呼ぶ．Dasら

は共有ディスクを前提として，スレーブテナントにウォー

ムキャッシュを持たせるアプローチを提案している [9]．

Elmoreらは分散アーキテクチャを前提として，インデッ

クスの情報を利用したアプローチを提案している [10]．不

幸なことに，どちらの提案もデータベースサーバの改造を

ともなう．データベースサーバのソースコードは巨大で複

雑であることを考えると，市中製品を無改造で利用しコス

*1 ホットスポットとはあるノードが高負荷によってオーバロードに
なったが，他のノードは低負荷のままであることをいう．

トを抑えるクラウドサービスなどには適していない．

低コストでライブマイグレーションを行うために，我々

はミドルウェアによるアプローチに着目する．すべてのマ

イグレーションの機能をミドルウェアで実装すれば，市中

製品を無改造で利用できるからである．Barkerらは一部

の機能をミドルウェアで実装したアプローチを提案してい

る [11]．彼らのアプローチの利点は VMを使わないうえに

データベースサーバの改造も必要ない．しかし，我々のア

プローチと違って，スレーブをマスタに同期させるために

トランザクションログを用いるがログフォーマットはデー

タベースサーバの種類やバージョンによって異なるため，

彼らのアプローチはある特定のデータベースサーバペアに

特化した実装になってしまう [12]．また，トランザクショ

ンログからある特定のテナント情報だけを抜き取ることは

困難かつ非効率なため，共有プロセスモデルの適用は困難

である．さらに，彼らのアプローチは特定のバックアップ

ツール（Percona XtraBackup [13]）に依存している．

ライブマイグレーションはマスタとスレーブ間でレプリ

ケーションをともなう．レプリケーションアプローチは

eagerと lazyに分類できる [14]．eagerレプリケーション

は 1つのトランザクション内ですべてのレプリカ（データ

ベース）を更新する厳密な同期をとる手法である．lazyレ

プリケーションでは，マスタのトランザクションがコミッ

トした後でスレーブに非同期に更新を転送する手法である．

ライブマイグレーションでは，最初はスレーブは空であり，

スナップショットからデータベースを構築する必要があ

る．その間にもユーザのトランザクションを処理する必要

があるため，ライブマイグレーションには lazyレプリケー

ションが適している．しかしながら，既存の lazyレプリ

ケーションアプローチ [15], [16], [17]をライブマイグレー

ションに利用することは非効率である．既存手法 [15], [16]

ではスレーブトランザクション*2をシリアルに転送するア

プローチであるため同期完了までの時間が長くなってしま

う．既存手法 [17]は更新クエリを平行に転送できるが，コ

ミットクエリはシリアルに実行しなければならないという

制約がある．この制約は平行実行を鈍らせるだけでなく，

グループコミットの恩恵を利用できなくなるという欠点が

ある．

本論文では効率的なデータベースマイグレーションを

実現するMadeusと呼ぶミドルウェアアプローチを提案す

る．Madeusは共有プロセスモデルを前提とする [8]．この

モデルを採用すれば，VMは必要ないので VMによるス

ループットの低下を防ぐことができる．また，トランザク

ション分離モデルは，スナップショット分離 [18]を前提と

する．これは強い分離モデルであるだけでなく，高い性能

を期待できる [18]．スナップショット分離では，参照はト

*2 スレーブをマスタとコンシステントにするためのトランザクショ
ン
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ランザクション Ti が開始される前にコミットされたデー

タ，すなわちスナップショットから読み込む．更新はその

スナップショットに対して行われる．トランザクション Ti

がスタートした後にコミットされたトランザクションの変

更をトランザクション Ti は検知しない．スナップショッ

ト分離では，参照オペレーションは更新オペレーションを

ブロックしないし，その逆も真である．

Madeusはデータベースサーバに透過であり，コモディ

ティなハードウェアやソフトウェアを変更する必要もな

い．しかもなんらかの特殊なツールも必要ない．Madeus

のキーアイデアは，更新クエリと同様にコミットクエリ

も平行に転送できることである．Madeusは特に高負荷で

ライブマイグレーションを行うためにデザインしている．

我々の貢献は以下のとおりである：

• 効率良いマイグレーションのために lazy スナップ

ショット分離ルール（LSIR）を提案する．また，デー

タベースライブマイグレーションにおいてスレーブを

マスタに同期させる最小限のクエリ集合を示す．

• 効率良くデータベースマイグレーションを実現する
Madeusを提案する．Madeusは LSIRを使うことで更

新トランザクションのみならずコミットクエリも平行

に転送する．したがって，他の既存アプローチとは異

なり，グループコミットの恩恵を受けることができる．

• TPC-Wベンチマークを使ってMadeusの評価を行っ

た．Madeusは他の 3つのミドルウェアアプローチよ

りも短時間でマイグレーションできることが分かった．

特に，高負荷の場合の効果が大きい．さらに，我々は，

ホットスポットを解決するためには低負荷のテナント

をマイグレーションすべきか，高負荷のテナントをマ

イグレーションすべきか，という問いに対する答えを

導いた．

この論文は SIGMOD2015で速報的に発表した内容 [19]

をもとにして完成版としたものである．この論文の構成は

以下のとおりである．2 章ではこの論文のバックグラウン

ドを説明する．3 章ではデータベースモデルを理論的に議

論し LSIRを導く．4 章では Madeusについて述べる．5

章では実験結果を述べ，6 章では関連研究について述べる．

7 章で本論文の結論を述べる．

2. 背景

2.1 節は我々のアプローチで使うデータベースモデルを

説明し，2.2 節では 6つの dependencyを説明する．2.3 節

ではスナップショット分離の特徴を議論する．

2.1 データベースモデル

データベースはデータアイテムの集合から構成される．

各データアイテムは値を持つ．あるときの値の集合はデー

タベースの状態をなす．データアイテムは，たとえば x，

y，zのように小文字で表す．データベースサーバはデータ

ベースにアクセスするコマンドをサポートするハードウェ

アとソフトウェアの集まりである．これらのコマンドは

オペレーションと呼ぶ．トランザクションは参照，更新，

終了（コミットまたはアボート）オペレーションのシーケ

ンスである．下付き文字 iはトランザクションの i番目の

バージョンを表し，他のトランザクションと区別する．し

たがって，xi はトランザクション Ti によって更新された

データアイテム xを表し，wi,p(xi)はトランザクション Ti

によるデータアイテム xi に対する p番目の更新オペレー

ションを表す．ri,q(xj)はデータアイテム xj に対する q番

目の参照オペレーションを表す．ci と ai は Ti のコミット

とアボートオペレーションを表す．

もし，トランザクション Tj が始まる前にトランザク

ション Tiがコミットした場合，トランザクション Tiと Tj

（i < j）はシリアルであるという．もし，トランザクション

Ti が始まってコミット前にトランザクション Tj が始まっ

た場合，トランザクション Ti と Tj は平行であるという．

複数のトランザクションが平行に実行されると，オペレー

ションはインタリーブされる．データベースサーバのスケ

ジューラが決めたオペレーションの実行順序をスケジュー

ルと呼ぶ．また，実際に実行された順序をヒストリと呼ぶ．

スケジュールは未来のプランであるのに対してヒストリは

実際に行われた順序である．したがって，スケジュールと

ヒストリが同じとは限らない．

2.2 Dependency

本論文では，マスタがトランザクション Ti と Tj を実行

して得られた結果と，マスタとは異なる順序でスレーブが

実行した場合に得られた結果が異なる場合，トランザク

ション Ti と Tj は dependencyがあるという．スレーブと

マスタをコンシステントにするためには，マスタのすべ

ての dependencyをスレーブで再現しなければならない．

データアイテム xi を参照または更新し，その後 xj が上書

きされ，xi と xj の間に他の上書きがない場合，xj を直後

の更新者と呼ぶ．2つのオペレーション oi と oj のうち少

なくとも 1 つが更新であり，実行順序が異なると異なる

結果になる場合は oi と oj は dependencyがある．3つの

dependencyを以下のように定義する．

定義 1（dependency） 2つのオペレーション間で次の 3

つの dependencyが存在する．

• もし，オペレーション oiがデータアイテム xを xiに更

新して，オペレーション oj がこの xiを参照したとき，

オペレーション oi と oj には wr-dependencyがある．

• トランザクション Tk によって更新されたデータアイ

テム xをオペレーション oi が参照した後，オペレー

ション oj が直後の更新者であってデータアイテム x

を xj に更新したとき，オペレーション oi と oj には
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rw-dependencyがある．

• オペレーション oi がデータアイテム xを xi に更新し

た後，直後の更新者であるオペレーション oj がデー

タアイテム xを xj に更新したとき，オペレーション

oi と oj には ww-dependencyがある．

2つの参照オペレーションの順序は結果になんら影響を

与えないため，以後の議論から rr-dependencyは省略する．

先の 3つの dependencyの観点とは別に，intraと interの

2つの dependencyが存在する．もし oi と oj が同じトラ

ンザクションに含まれる場合，intra-dependencyがある．

オペレーション oi と oj が異なるトランザクションに含

まれる場合，inter-dependencyがある．これら 2つのカテ

ゴリは直行しているため，intra-wr-dependency，inter-wr-

dependency，intra-rw-dependency，inter-rw-dependency，

intra-ww-dependency，inter-ww-dependencyの 6つの de-

pendencyがある．

2.3 inter-ww-dependencyの解決方法

inter-ww-dependencyに関して，スナップショット分離

では次のように first-updater-winsルール [20] *3に従う．も

し，トランザクション Tiがデータアイテム xを更新した場

合，データアイテム xに更新ロックを設定する．続いて，

もし，トランザクション Tj がデータアイテム xを更新し

ようと試みた場合，トランザクション Tj はそのロックの

ためにブロックされる．もし，トランザクション Ti がコ

ミットした場合，トランザクション Tj はアボートされる．

トランザクション Tj がデータアイテム xを更新するため

には，トランザクション Tiがアボートによってデータアイ

テム xのロックを解放しなければならない．他方，もし，

トランザクション Tj がデータアイテム xを更新しようと

試みる前にトランザクション Ti がデータアイテム xを更

新しコミットした場合，ロックによるブロッキングは発生

しない．トランザクション Tj がデータアイテム xを更新

しようとしたとき，即座にトランザクション Tj はアボー

トされる．

3. 効率的な lazyレプリケーション

我々のゴールは高負荷のもとで短時間でライブマイグ

レーションすることである．このために，スレーブをマス

タとコンシステントにするための最小限のクエリ集合を示

すとともに，それらクエリを効率良くスケジュールする方

法を示す．

もし，マスタデータベースとスレーブデータベースで実

行する 2つのオペレーション間でまったく dependencyが

*3 2 つのトランザクションが同じデータアイテムを更新しよう
としたとき，最初の更新だけが成功しその他はアボートする．
first-updater-wins ルールは標準のデータベースサーバ，たとえ
ば Oracle や SQL Server，PostgreSQL に実装されている．

表 1 主要な記号の定義

Table 1 Definition of main symbols.

Symbol Definition

Ti i 番目のトランザクション

T m マスタデータベースのトランザクション

T s スレーブデータベースのトランザクション

xi トランザクション Ti によって更新されたデータアイテム x

ri,p(xj) Ti におけるデータアイテム xj への p 番目の参照オペレーション

wi,p(xi) Ti におけるデータアイテム xi への p 番目の更新オペレーション

ci トランザクション Ti のコミットオペレーション

ai トランザクション Ti のアボートオペレーション

oi トランザクション Ti の参照または更新オペレーション

Rm マスタデータベース

Rs スレーブデータベース

Hm データベース Rm のヒストリ

Hs データベース Rs のヒストリ

Ss データベース Rs のスケジュール

T m トランザクション T m の集合

T s トランザクション T s の集合

ない場合，実行順序にかかわらず 2つのオペレーションは

同じ結果を出力する．いい替えると，2つのオペレーショ

ン間で dependencyがある場合，異なる出力結果になる可

能性がある．この章では，スレーブをマスタとコンシステ

ントにするデータベースライブマイグレーションにおける

最小のクエリ集合を示す．

Rm と Rs を lazyレプリケーションシステムにおけるマ

スタデータベースとスレーブデータベースとする．もし，

データベース Rm におけるすべての dependency をデー

タベース Rs で再現できれば，データベース Rs はデータ

ベース Rmとコンシステントになる．データベース Rmと

Rs は最初はコンシステントであると仮定する．3.1 節で

は我々が仮定するスナップショット作成ルールを説明す

る．3.2 節ではスレーブをマスタに同期させるために必要

な dependencyと不必要な dependencyを説明する．3.3 節

ではライブマイグレーションをミドルウェアで実現するた

めに必要な dependencyを説明する．3.4 節ではライブマ

イグレーションでスレーブをマスタとコンシステントにす

るために必要な LSIRを説明する．表 1 は本章で扱う主要

な記号と定義を表す．

3.1 スナップショットの作成

本論文ではブラインド更新オペレーション [21], [22]は

ないものと仮定する．つまり，あらかじめデータアイテム

を読むことなしに更新しない．先行研究 [17]では，スナッ

プショットはスタートオペレーションによって明に作成

されることになっている．現実的なデータベースサーバ

（Oracleや SQL Server，PostgreSQLなど）では，最初のオ

ペレーションを実行する直前に暗に作成される．我々はこ

の現実的な動作を仮定する．ブラインド更新オペレーショ

ンがないことを考えると，トランザクションの最初のオペ
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レーションは参照オペレーションである．したがって，最

初の参照オペレーション ri,1(xp)が実行される直前にトラ

ンザクション Ti のスナップショットが作成される．

3.2 再現実行が必要な dependency

lazyレプリケーションでは，マスタデータベースにおけ

るすべての dependencyをスレーブデータベースで再現実

行できれば，スレーブデータベースはマスタデータベー

スとコンシステントになる．しかし，このナイーブなアプ

ローチは明らかに非効率的である．マスタデータベースと

スレーブデータベースのコンシステンシを崩さずに効率の

良いライブマイグレーションをするためにはスレーブが再

現実行する必要がない dependencyを見分ける必要がある．

2.2節で述べたように，intra-wr-dependencyと inter-wr-

dependency，intra-rw-dependency，inter-rw-dependency，

intra-ww-dependency，inter-ww-dependencyの 6つの de-

pendency があった．このうち，inter-ww-dependency と

intra-wr-dependencyはスナップショット分離のもとでは

スレーブデータベースが再現実行する必要がない．

すべての証明は付録に記載する．

補題1（不必要な inter-ww-dependency）lazyレプリケー

ションではスナップショット分離のもとでスレーブとマス

タをコンシステントにするためには inter-ww-dependency

を再現実行する必要はない．

補題2（不必要な intra-wr-dependency） lazyレプリケー

ションではスナップショット分離のもとでスレーブとマス

タをコンシステントにするためには intra-wr-dependency

を再現実行する必要はない．

補題 1と 2より，次に示す残り 4つの dependencyが再

現実行を必要とする．

補題 3（再現実行が必要な dependency） lazyレプリケー

ションではスナップショット分離のもとでスレーブとマス

タをコンシステントにするためには inter-wr-dependency

と inter-rw-dependency，intra-rw-dependency，intra-ww-

dependencyを再現実行する必要がある．

3.3 dependencyとクエリの関係

3.2 節ではデータベースライブマイグレーションに必要

な 4つの dependencyを示した．本節では，ミドルウェア

レベルでトランザクション間の dependencyを再現実行す

るのに使う特徴を述べる．

我々のアプローチでは，最初の参照オペレーションがス

ナップショットを作成し，他の参照オペレーションはその

スナップショットからデータアイテムを参照する．さらに，

更新オペレーションはそのスナップショットを更新する．

したがって，最初の参照オペレーションが wr-dependency

と rw-dependencyを引き起こす．

補題 4 （Inter-wr-dependency） もし Ti が更新トラン

ザクションであり ci < rj,1(xi)であるならば，トランザク

ション Ti と Tj は inter-wr-dependencyを持つ．

補題 5 （Inter/intra-rw-dependency） もし Tj が更新

トランザクションであり rj,1(xk) < ci であるならば，ト

ランザクション Ti と Tj は inter-rw-dependency または

intra-rw-dependencyを持つ．

補題 6 （Intra-ww-dependency） もし Ti が更新トラン

ザクションであり wi,p(xi) < wi,p+1(xi)であるならば，ト

ランザクション Ti は intra-ww-dependencyを持つ．

3.4 lazyスナップショット分離ルール（LSIR）

本節では，コンシステンシを崩すことなく効率良くデー

タベースライブマイグレーションを行うための我々のコア

のアイデアである LSIRを示す．3.2 節で，スナップショッ

ト分離下でデータベースライブマイグレーションを行うた

めには再現実行の必要がないトランザクションがあること

を述べた．したがって，スレーブとマスタをコンシステン

トにするミドルウェアレベルで効率良いライブマイグレー

ションを実行するために LSIRは 3.3 節の特徴をベースと

する．LSIRは再現実行が必要なオペレーションの最小集

合を定義する．LSIR の詳細を論じる前に，LSIR で使う

マッピング関数を導入する．マッピング関数はスレーブに

転送すべきトランザクションを検出する．このマッピング

関数は次に示すようにマスタデータベースのトランザク

ションからスレーブデータベースへ転送すべきスレーブト

ランザクションを出力する．

定義2（Mapping Function）T mをマスタトランザクショ

ンの集合とし，各マスタトランザクション Tm
i はオペレー

ション om
i ∈ {ri,1, ri,2, . . . , ri,p, wi,1, wi,2, . . . , wi,q, ci, ai}

を持つ．T s をスレーブトランザクションの集合とする．

マッピング関数 F は次のようにマスタトランザクション
の集合 T m からスレーブトランザクションの集合 T s を出

力する．

(1) もしマスタトランザクション Tm
i が参照のみのトラン

ザクションまたはアボートトランザクションであるな

らば，マッピング関数 F は空集合を出力する．つま
り，F(Tm

i ) = ∅．
(2) もしマスタトランザクション Tm

i がコミットされた

更新トランザクションであるならば，マッピング関数

F はマスタトランザクション Tm
i の最初の参照オペ

レーション rm
i,1 をスレーブトランザクション T s

i の最

初の参照オペレーション rs
i,1 にマップする．また，マ

スタトランザクション Tm
i の他の参照オペレーション

rm
i,2, . . . , r

m
i,p は捨てる．

(3) もしマスタトランザクション Tm
i がコミットされた更

新トランザクションであるならば，マッピング関数 F
はマスタトランザクション Tm

i の更新オペレーショ

ンwm
i,1, w

m
i,2, . . . , w

m
i,q, c

m
i をスレーブトランザクション
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T s
i の更新オペレーションws

i,1, w
s
i,2, . . . , w

s
i,q, c

s
i にマッ

プする．

直観的には，定義 2より，マッピング関数は次のように

してスレーブトランザクションを得る．参照のみのトラン

ザクションとアボートトランザクションは捨てる．スナッ

プショット分離ではデータベースのスナップショットを最

初の参照オペレーションが作成するうえに intra/inter-rw-

dependencyを引き起こすため，コミットされた更新トラン

ザクションの最初の参照オペレーションを保存する．他の

参照オペレーションはスナップショットからデータアイテム

の状態を参照するだけなので，なんの dependencyも生じな

い．したがって，最初の参照オペレーション以外は捨てる．

すべての更新オペレーションとコミットオペレーションは

データベースを変更するため保存が必要である．結果とし

てマッピング関数は，マスタトランザクションのオペレー

ション om
i ∈ {ri,1, ri,2, . . . , ri,p, wi,1, wi,2, . . . , wi,q, ci, ai}

はスレーブトランザクションのオペレーション oi ∈
{ri,1, wi,1, wi,2, . . . , wi,q, ci}を出力する．このマッピング
関数をベースとして，スレーブデータベースをマスタデー

タベースとコンシステントにする LSIRを導入する．LSIR

は以下のように定義する．

定義 3 （LSIR） Ss をスレーブデータベース Rs のス

レーブトランザクションの集合 T s に対するスケジュール

とする．スケジュール Ss のための LSIRは以下のように

定義する．

(1) もし Tm
i をマスタデータベースにおけるコミットし

た更新トランザクションだとすると，スレーブデータ

ベースは次のようなルールで制御する．

(1-a) cm
i < rm

j,1 ∈ Hm ⇒ cs
i < rs

j,1 ∈ Ss

(1-b) rm
j,1 < cm

i ∈ Hm ⇒ rs
j,1 < cs

i ∈ Ss

(2) 更新オペレーションはマスタのヒストリHmと同じ順

序で実行するようにスレーブトランザクションを制御

する．

wm
i,p(xi) < wm

i,p+1(xi) ∈ Hm ⇒
ws

i,p(xi) < ws
i,p+1(xi) ∈ Ss

LSIRは次のような特徴を持つ．

定理 1（LSIR） もしスレーブデータベース Rs のスケ

ジュール Ss がスナップショット分離のもとで LSIRによ

り決定されるならば，スレーブデータベース Rs はマスタ

データベース Rm にコンシステントである．

4. Madeus

我々が提案する lazyレプリケーションミドルウェアで

ある Madeusを説明する．Madeusは DBaaSでホットス

ポットを効率良く解決するためにデザインした．データ

ベースライブマイグレーションができるように既存の lazy

レプリケーションプロトコル [15], [16]を利用することも

可能ではあるが，クエリをシリアルに転送しなければなら

ないプロトコルであり効率が悪い．本章では，クエリを並

行に転送できる新たなプロトコルを提案する．4.1 節では

オペレーション（クエリ）を並行に転送するMadeusにつ

いて述べる．4.2 節ではMadeusのアーキテクチャについ

て述べる．4.3 節では，Madeusのライブマイグレーション

について概説する．4.4 節では，Madeusのアルゴリズムの

詳細について説明する．付録 A.3 ではMadeusの動作例に

ついて説明する．4.5 節ではMadeusが，マスタテナント

とスレーブテナント間のコンシステンシを犠牲にすること

なく，データベースライブマイグレーションできることを

理論的に説明する．

4.1 効率的な並行転送

定義 3に示すように，LSIRは 2つのオペレーションペア

が実行されるべき順序を定めているルールである．2つの

オペレーションペアとは (1)コミットオペレーション cs
i と

最初の参照オペレーション rs
j,1 のペアと (2) 1つのトラン

ザクション内の更新オペレーション ws
i,p(xi)と ws

i,p+1(xi)

のペアである．データベースサーバはオペレーションの実

行順序を制御する機能がないため，実行順序を一意に決め

るためにはオペレーションを 1つずつシリアルに送信する

しかない．逆にいえば，上記の 2つのペア以外のオペレー

ションペアに対して LSIRはなんら実行順序を定めていな

い．これは，上記 2つのオペレーションペア以外はどんな

オペレーションペアでも同時並行に転送できることを意味

する．特に，次のオペレーションペアを同時並行に転送で

きることは有益である．

• 最初の参照オペレーション：LSIRは最初の参照オペ

レーション間になんの関係も規定していないことから，

複数の最初の参照オペレーションを同時並行に転送す

ることができる．たとえば，もし rs
i,1 < cs

kと rs
j,1 < cs

k

であるならば，rs
i,1 と rs

j,1 は同時並行に転送すること

ができる．

• 更新オペレーション：LSIRは異なるトランザクショ

ンの更新オペレーション間になんの関係も規定してい

ないことから，異なるトランザクションに属する更新

オペレーションを同時並行に転送することができる．

たとえば，更新オペレーション ws
i,p(xi)と ws

j,q(xj)を

同時並行に転送できる．

• コミットオペレーション：既存方式 [17]とは違って，

複数のコミットオペレーションを同時並行に転送する

ことができる．これは LSIRはコミットオペレーショ

ン間になんの関係も定めていないことに由来する．た

とえば，もし cs
i < rs

k,1 と cs
j < rs

k,1 であるならば，cs
i

と cs
j は同時並行に転送することができる．

上記 3 つのオペレーションペアの中でも，コミットオペ

レーション（3番目のペア）は最も重要である．なぜなら

ば，もしコミットオペレーション cs
i と cs

j を同時並行に転送
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図 1 Madeus のモデル

Fig. 1 Model of Madeus.

図 2 Madeus のアーキテクチャ

Fig. 2 Architecture of Madeus.

図 3 SSB

Fig. 3 SSB.

図 4 SSL

Fig. 4 SSL.

したならば，データベースサーバはグループコミット*4を

実行する．I/Oコストが高いことを考えると，グループコ

ミットはデータベースライブマイグレーションのオーバ

ヘッド削減に大きく寄与する．

4.2 アーキテクチャ

図 1 はMadeusのモデルを表す．データベースサーバか

ら送信されたオペレーションを受信するために，Madeus

はユーザとデータベースサーバの間に位置する．Madeus

は市販の製品を無改造で使う．Madeusは共有ディスクを

持たず，いわゆるシェアードナッシングアーキテクチャで

ある．各ノードは 1 つのデータベースサーバインスタン

スを動作させ，各インスタンスは複数のデータベース（テ

ナント）を持つという，いわゆるシェアードプロセスモデ

ルである [8]．ユーザは特定の 1つのデータベースを使う．

たとえば，3つのノード 0，1，2があり各ノードは 1つの

データベースサーバインスタンスを動作させている．さら

に，ノード 0はテナント Aを持っており，ノード 1はテナ

ント Bと Cを持っており，ノード 2は 1つもテナントを

持っていない．この例では，テナント Bと Cは同じデー

タベースサーバインスタンスを共有する．ユーザがオペ

レーションを送信すると，Madeusはそれを受け取りオペ

レーションを解析して必要な情報を拾い上げる．そして，

Madeusはユーザのテナントへ転送する．テナントからの

応答はMadeusが受け取りユーザへ転送される．ユーザは

Madeusから応答を受け取ると次の動作へ移り新たなオペ

レーションを送信する．

図 2 はMadeusのアーキテクチャを示す．Madeusは四

種類のスレッドから構成される．つまり，1つの manager

と複数の workers，1つの conductor，複数の players であ

る．Madeusのすべてのスレッドは 1つのノード上で動作

する．ユーザがオペレーションを送信すると，worker が

それを受け取りユーザのデータベース（テナント）がある

ノードへ転送する．worker はスレーブトランザクション

*4 複数のコミットオペレーションから発行される複数の I/O アク
セスを 1 つの I/O アクセスにまとめて高速化をはかる．

の要素としてそのオペレーションを保存するために動的

に syncset buffer（SSB）を作成する．SSBは syncset list

（SSL）に接続される．manager はすべてのスレッドを制

御するアドミニストレータである．オペレータがマイグ

レーションの命令を指示すると，manager はそれを受け

取りすべてのスレッドへ指示する．複数の players はオペ

レーションを並行に転送するために重要な役割りを果た

す．conductor は，player がスレーブトランザクションを

転送するタイミングを知らせる．

図 3 は SSB のアーキテクチャを示す．SSB は start

timestamp（STS）と end timestamp（ETS）を保存する

エリアを有する．また，SSB はスレーブトランザクショ

ンの要素を入れるための複数のエリアを有する．クエリの

順序を保存するために，複数のエリアは first-in, first-out

（FIFO）キューとなっている．図 4 に SSLのアーキテク

チャを示す．SSLの各要素は同じ STSを持つ SSBのリス

トへのポインタとなっている．players は同じ STSを持つ

SSBを並行に転送する．

単一故障点を避けるためにアクティブなMadeusに加え

てスタンバイのMadeusを用意することができる．Madeus

はわずかな状態情報しか持っていないため，アクティブな

MadeusからスタンバイのMadeusへスムーズにスイッチ

できる．マイグレーションを障害などを原因として止まら

ないようにするために，1つのマスタテナントから複数の

スレーブテナントを同期させてもよい．この場合，もし 1

つのスレーブテナントが障害となっても，残りのスレーブ

テナントで処理を継続できる．Pangeaのプロトコル [23]

を使えば，複数のマスタテナントを同期することもできる．

4.3 データベースライブマイグレーション

Madeusはソースノードからデスティネーションノード

へ次のステップでテナントをマイグレートする．

ステップ 1：スナップショットの作成

オペレータがデータベースライブマイグレーションを

Madeusに指示すると，Madeusはデータベースをダンプ

するトランザクションをマスタテナントに発行しマスタテ
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ナントのスナップショットを作成する．スナップショット

作成中にもマスタテナントはユーザのオペレーションを実

行しなければならない．作成するスナップショットにはス

ナップショット作成中に実行したオペレーションは含まれ

ない．したがって，Madeusはスレーブトランザクション

としてそれらオペレーションを保存する．

ステップ 2：スレーブテナントの作成

スナップショットの作成が完了したら，Madeusはデス

ティネーションノードにスレーブテナントを作成する．こ

の間もマスタテナントはユーザのオペレーションを実行し

続ける．したがって，Madeusはスレーブトランザクショ

ンとしてそれらオペレーションを保存し続ける．

ステップ 3：スレーブトランザクションの転送

スレーブテナントの作成が完了した後，Madeusはスレー

ブトランザクションをスレーブテナントに実行させる．こ

のとき，最小限のクエリ集合をシリアル転送が最小限にな

るように転送する．同時に，Madeusはユーザのオペレー

ションをマスタテナントへ転送し，同時にスレーブトラン

ザクションとして保存する．

ステップ 4：スイッチオーバの実行

Madeusがすべてのスレーブトランザクションをスレー

ブテナントへ転送し終えたら，マスタテナントとスレー

ブテナントはコンシステントである．このときMadeusは

ユーザのオペレーションの転送先をマスタからスレーブへ

切り換えるスイッチオーバ動作を行う．

既存の転送アプローチ [15], [16], [17]と違って，ステップ

3で LSIRを適用することで，最小限のクエリ集合を最小

限のシリアル転送を実行することが我々のキーアイデアで

ある．既存のアプローチはすべてのクエリをシリアル転送

するものであったり [15], [16]，コミットクエリをシリアル

転送するものであったりする [17]．コミットをシリアル転

送すると，ロックのオーバヘッドが生じたり，グループコ

ミットの恩恵を受けられなかったりという重大なデメリッ

トを生じる．

4.4 アルゴリズム

本節では，workers とmanager，conductor，players の

詳細な動作を説明する．

4.4.1 Workers

worker は master logical clock（MLC）を管理すること

でオペレーションの相対順序を決める．worker は最初の

参照オペレーションを SSB へストアする際に，MLC を

STS として SSB にストアする．worker はコミットオペ

レーションを SSBにストアする際にも，MLCを ETSと

して SSBへストアする．

アルゴリズム 1 は更新トランザクションを受信したとき

の worker の動作を表す．トランザクションの最初の参照

オペレーションとコミットオペレーションは，実行順序を

Algorithm 1 Worker for update transaction
1: if first read operation then
2: enter critical region;
3: /* there is no commit operation executed */
4: send operation to master;
5: receive response from master;
6: STS := MLC;
7: allocate SSB;
8: save first operation to SSB;
9: leave critical region;

10: send response to customer;
11: else if write operation then
12: send operation to master;
13: receive response from master;
14: send response to customer;
15: save operation to SSB;
16: else if commit operation then
17: enter critical region;
18: /* there is no first read operation executed */
19: send operation to master;
20: receive response from master;
21: ETS := MLC++;
22: save operation to SSB;
23: if during migration then
24: link SSB to SSL;
25: else
26: discard SSB;
27: end if
28: leave critical region;
29: send response to customer;
30: else
31: send operation to master;
32: receive response from master;
33: send response to customer;
34: end if

Algorithm 2 Worker for read-only transaction
1: send operation to master;
2: receive response from master;
3: send response to customer;

決めるために，相互排他で実行される（lines 2–9と lines

17–28）．worker が最初の参照オペレーションを受信した

とき，worker は自分専用の SSBを作る（line 7）．inter-rw-

dependencyと wr-dependency，intra-rw-dependencyを再

現するためにworker は最初の参照オペレーションをスレー

ブトランザクションの要素として保存する（line 8）．MLC

はコミットオペレーションが実行されるたびに 1 増やす

（line 21）．スレーブトランザクションを含んだ SSBはマイ

グレーション中に限り SSLへリンクされる（lines 23–27）．

もしトランザクションが参照のみであるならば，Madeus

はどのオペレーションも捨てる（Algorithm 2）．

4.4.2 Manager

アルゴリズム 3 は manager の動作を表す．manager は

データベースライブマイグレーションのステップ 1と 2，

3，4を制御する（4.3 節を参照）．クリティカルリージョ

ンではコミットオペレーションを実行しない．これによ

り，MLCは変更されないことを保証する（lines 1–5）．ス

テップ 1では，CreateSnapshot()関数がマスタのスナップ

ショットを作るトランザクションを発行してすぐに制御を

戻す（line 3）．manager はスナップショットが出来上がる

まで待つ（line 6）．ステップ 2では，スナップショットが

出来上がった後，manager はそのスナップショットを使っ

てデスティネーションノードにスレーブデータベースを作
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Algorithm 3 Manager
1: /* Step 1 */
2: enter critical region;
3: CreateSnapshot();
4: MTS := MLC;
5: leave critical region;
6: WaitUntilSnapshotCreated();
7: /* Step 2 */
8: CreateDatabase();
9: WaitUntilDatabaseCreated();

10: /* Step 3 */
11: StartConductorAndPlayers();
12: WaitUntilAllSyncsetsExecuted();
13: /* Step 4 */
14: SuspendAllTransactions();
15: WaitUntilAllSyncsetsExecuted();
16: SwitchOverFromMasterToSlave();
17: ResumeAllTransactions();
18: EndConductorAndPlayers();

Algorithm 4 Conductor
1: SLC := GetSmallestSTS();
2: /* step 3 */
3: while SLC ≤ MLC do
4: OrderToPropagateTheFirstOperation();
5: WaitUntilAllTheFirstOperationPropagated();
6: oldSLC := SLC;
7: SLC := GetSmallestSTS();
8: CCN := GetConcurrentCommitNumber();
9: OrderToPropagateCommitOperation();

10: WaitUntilAllCommitOperationPropagated();
11: end while

12: WakeUpManager();

る（line 8）．ステップ 3ではスレーブトランザクションを

並行に転送する．このために，manager は conductor と複

数の players を作ってステップ 3 を conductor と players

に任せる（lines 11–12）．スレーブがマスタに追いつくと，

つまり，すべての SSB がスレーブへ転送が完了すると，

manager はステップ 4へ移る．スレーブがマスタとコン

システントであることを保証するために，manager はオペ

レーションの送信を中断させる（line 14）．すべてのトラ

ンザクションが停止しすべてのスレーブトランザクション

がスレーブへ転送された後（line 15）manager はスイッチ

オーバを実行する（line 16）．manager はオペレーション

の送信を再開する（line 17）．

4.4.3 Conductor

アルゴリズム 4 は conductor のアルゴリズムを表す．

conductor はスレーブトランザクションを並行に転送する

ために重要な役割りを果たす．conductor はコンシステン

シを崩さずにオペレーションの転送を制御するための slave

logical clock（SLC）を管理する．conductor は concurrent

commit number（CCN）という重要なローカル変数を使う．

これは，並行に実行できるコミット数を表す．conductor

は SSLをスキャンして最小の STSを探し出して SLCに

セットする（line 1）．条件 SLC ≤ MLCが成り立つ間，次

のステップを繰り返す（lines 3–11）．conductor は，STS

が SLCと等しい最初の参照オペレーションをスレーブへ

転送するように，players に指示する（line 4）．conductor

はすべての最初の参照オペレーションがスレーブへ転送

されるのを待つ（line 5）．conductor は次の SLC を得て

Algorithm 5 Player
1: /* propagate first operation */
2: WaitUntilOrder();
3: SendOperation();
4: RecvResponse();
5: InformToConductor();
6: /* propagate write operations */
7: while write operation exists do
8: SendOperation();
9: RecvResponse();

10: end while
11: /* propagate commit operation */
12: WaitUntilOrder();
13: SendOperation();
14: RecvResponse();
15: InformToConductor();

（line 7）CCNを算出する（line 8）．conductor は ETSが

次の式を満たすコミットオペレーションを players に並行

に送信するように指示する（line 9）．

oldSLC ≤ ETS ≤ oldSLC + CCN − 1 (1)

たとえば，現在の SLCが 3で次の SLCが 5の場合，CCN

は 2(= 5 − 3) となる．このとき，式 (1) は 3 ≤ ETS ≤
3 + 2 − 1 = 4となる．したがって，conductor は ETSが

3または 4である SSBを持っている players にコミットオ

ペレーションを並行に送信するように指示する．これはグ

ループコミットの恩恵を受けることができる．conductor

はすべてのコミットオペレーションが転送されるのを待つ

（line 10）．conductor がループを抜けると，manager を呼

び起こす（line 12）．

4.4.4 Players

アルゴリズム 5は playerのアルゴリズムを示す．players

はスレーブにスレーブトランザクションを並行に転送する．

conductor はスレーブトランザクションを転送する順番を

players に指示するだけである．workers はユーザとマス

タテナントの間でパケットをやり取りし，かつ，スレーブ

トランザクションを作る．player は，conductor が最初の

参照オペレーションを送る指示を出すのを待つ（line 2）．

もし player が指示を受け取ったら，最初の参照オペレー

ションをスレーブへ転送する（line 3）．player は応答を受

け取ったら（line 4），player は conductor にその旨を通知

する（line 5）．player はすべての更新オペレーションを転

送する（lines 7–10）．player は，conductor がコミットオ

ペレーションを転送するように player に指示するのを待つ

（line 12）．player は指示を受け取ると，player はスレーブ

にコミットオペレーションを転送する（line 13）．複数の

players がコミットオペレーションを転送するため，我々は

グループコミットの恩恵を受けることができる．player が

応答を受信すると（line 14），player はその旨を conductor

へ通知する（line 15）．Madeusの動作例は付録 A.3 を参

照願いたい．

4.5 理論的解析

本節ではMadeusの理論的な特徴を議論する．
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4.5.1 ライブマイグレーションコンシステンシ

定理 2（ライブマイグレーションコンシステンシ）

Madeusはスナップショット分離下でマスタテナントとス

レーブテナントがコンシステントになることを保証して

データベースライブマイグレーションを実行する．

LSIRは弱いルールであるため，Madeusはスレーブト

ランザクションを並行に転送できる多くのチャンスをもた

らす．もっと重要なことは，Madeusはコミットオペレー

ションを並行に実行させるため，我々はグループコミット

の恩恵を受けることができる．

4.5.2 LSIRの有効性

本項では，LSIR の有効性を理論的に議論する．Cr と

Cw，Cc を参照オペレーション，更新オペレーション，コ

ミットオペレーションのコストとする．Nr と Nw を一ト

ランザクション内の参照オペレーションの数，更新オペ

レーションの数とする．総トランザクション数をNtotal と

する．C ′
c をグループコミットのコスト，N ′ をグループコ

ミットオペレーションの数とする．Madeusのトータルコ

ストを Cmadeus とし，LSIRのどのルールも含まない場合

のトータルコストを CALL とする*5．

Cmadeus = Ntotal(Cr + NwCw) + N ′C ′
c

+ (Ntotal − N ′)Cc

CALL = Ntotal(NrCr + NwCw + Cc)

したがって，CALL と Cmadeus の差は以下のようになる．

CALL − Cmadeus = Ntotal(Nr − 1)Cr + N ′(Cc − C ′
c)

(2)

Nr ≥ 1 と N ′ ≥ 0，Cc > C ′
c であることを考えると，

Cmadeus − CALL ≥ 0 となる．これは Cmadeus は決して

CALLよりも大きくならないことを意味する．したがって，

MadeusはどのようなNtotalまたはNr，N ′でも有効である．

また，NtotalまたはNr，N ′が大きいほどCmadeus −CALL

は大きくなり，Madeusの有効性は大きくなる．

5. 評価

我々はMadeusを実装し，TPC-Wベンチマーク [24]を

使って性能評価を行った．5.3 節では様々なミドルウェア

のマイグレーション時間を評価し，5.4 節では 800-MBの

データベースの評価を行った．5.5 節では，データベース

サイズを変えた場合の評価を行った．5.6 節ではマルチテ

ナント環境において高負荷のテナントをマイグレートすべ

きか低負荷のテナントをマイグレートすべきかという疑問

に対する答えを導いた．

*5 本来はアボートオペレーションの影響も考えられるが，その出現
頻度は低いため，そのコストを無視するものとする．

5.1 TPC-Wベンチマーク

クラウドコンピューティングサービスとして意味ある評

価を行うためには実際のエンタープライズアプリケーショ

ンを使った評価を行うことが重要である．そこで，我々

は TPC-Wベンチマーク [24]を使った評価を行った．こ

のベンチマークはオンラインブックストアにアクセスする

お客をモデル化したものである．このベンチマークはブラ

ウジングリクエストの割合が異なる，ショッピングミック

ス，ブラウジングミックス，オーダリングミックスの 3つ

のメニューがある．3つすべてのミックスは同じトランザ

クション集合を持つが，参照のみのトランザクションの割

合が異なる．ブラウジングミックスは 95%，ショッピン

グミックスは 80%，オーダリングミックスは 50%である．

更新が多い方がレプリケーションに大きな負荷がかかるた

め，我々はオーダリングミックスを選んだ．

TPC-Wベンチマークはエミュレートするブラウザ（EB）

の数を変えることで負荷を変えることができる．EBの数

を増やすと負荷は増える．各 EBはアプリケーションサー

バとリクエストをやりとりをシミュレートする．EBは応

答を受け取った後，何秒か待ったのちに，次の新しいリク

エストを発行する．

5.2 実験環境

我々の実験環境ではマスタテナント用 PostgreSQLとス

レーブテナント用 PostgreSQLそれぞれに 1台のマシンを

割り当てた．ボトルネックを避けるために Tomcatと負荷

発生プログラムはそれぞれ 3台のマシンを割り当てた．ミ

ドルウェアはすべての実験において vmstat コマンドを用

いて CPUの使用状況を確認したところ，どの実験におい

てもアイドルタイムがほぼ 100%であったため，1台で十

分であった．すべてのマシンは，1つの 3.1-GHz Xeon E3-

1220 CPU，4つの core，4つの thread，8-MBキャッシュ，

16-GB RAM，1 つの 250-GB SATA HDD というスペッ

クのマシンを使った．すべてのマシンは 1-Gbps Ethernet

LANで接続した．Linuxの kernelのバージョンは 2.6.32，

PostgreSQLのバージョンは 9.2.6，Tomcatのバージョン

は 7.0.27を用いた．TPC-Wベンチマークはオープンソー

スで公開されているもの [25]を PostgreSQLのクエリに書

換えて使用した．

ミドルウェアでは受信したパケットから必要な情報を取

り出す必要があるため，PostgreSQLのプロトコルを理解

できる必要がある．我々のプロトタイプでは，libpq プロ

トコルと type 4 JDBCプロトコルをミドルウェアに実装

した．我々のプロトタイプは実用的な実装であるにもかか

わらず，C言語でたったの 5,000行足らずである．これは，

LSIRが単純であるためである．

我々の環境でどのくらいの EB数で低負荷，中負荷，高

負荷を発生させることができるかを知るために 1つのテナ
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図 5 予備実験の結果

Fig. 5 Results of preliminary

experiment.

図 6 各アプローチのマイグレーション

タイム

Fig. 6 Migration time of each

approach.

図 7 800-MB データベースのレスポンス

タイム

Fig. 7 Response time of 800-MB

Database.

ントを使った予備実験を行った．図 5 が示すように，EB

数が 100と 200，300では平均レスポンスタイムが 100ミ

リ秒以下である．また，EB数が 400と 500，600では平均

レスポンスタイムが 100ミリ秒以上であるが 2秒以下であ

る．さらに EB数が 700と 800，900，1,000では平均レス

ポンスタイムが 2秒以上である．顧客は 2秒以内にレスポ

ンスが返ってくることを期待していること [2], [3]を考える

と，EB数が 700と 800，900，1,000では「高負荷」と定

義する．さらに，EB数が 100と 200，300では「低負荷」

と定義し，EB数が 400と 500，600では「中負荷」と定義

する．

5.3 マイグレーションタイム

並行転送をともなうデータベースマイグレーションを実

行するMadeusの有効性を検証するために，3つの既存の

転送方式を備えたミドルウェアとマイグレーションタイム

を比較した．

5.3.1 3つのベースラインミドルウェアアプローチ

我々の知る限りではデータベースライブマイグレーショ

ンを実行できる既存のミドルウェアアプローチは存在し

ない．データベースライブマイグレーションの重要なキー

はオペレーションの転送アプローチである．この転送アプ

ローチという観点では 3 つの既存アプローチが考えられ

る [15], [16], [17]．そこで，これらを使用した 3つのベー

スラインミドルウェアを実装した．第 1のミドルウェアを

baseline middleware with all serial propagation（B-ALL）

と呼ぶ．B-ALLはすべてのトランザクションをシリアル

に転送する．マスタテナントが複数のトランザクションを

並行に実行するのに対して，B-ALLはそれらトランザク

ションをコミット順にシリアルに並べ，スレーブテナント

へ 1つずつ転送する．スレーブはコミット順にシリアルに

1つずつトランザクションを実行することになる．第 2の

ミドルウェアを baseline middleware with minimum serial

propagation（B-MIN）と呼ぶ．B-MINは B-ALLと同じ

くコミット順にシリアルに転送するが，B-ALLと違ってす

べてのトランザクションではなくてコンシステントにする

表 2 ミドルウェアアプローチ間の違い

Table 2 Difference among middleware approaches.

MIN CON-FW CON-COM

B-ALL

B-MIN
√

B-CON
√ √

Madeus
√ √ √

ために必要な最小限のスレーブトランザクションを転送す

る [15], [16]．第 3 のミドルウェアを baseline middleware

with concurrent propagation（B-CON）と呼ぶ．B-CON

はMadeusと同じく最初の参照オペレーションと更新オペ

レーションを並行に転送するが，コミットオペレーション

はシリアルに転送しなければならない [17]．したがって，

Madeusと違って B-CONはグループコミットの恩恵を受

けることはできない．

B-ALLと B-MIN，B-CON，Madeusの違いを表 2 に示

す．もし最小のクエリ集合を転送する機能を有するなら

ば，MINという省略文字で表す．もし最初の参照オペレー

ションと更新オペレーションを並行に転送する機能を有す

るならば，CON-FWという省略文字で表す．もし，コミッ

トオペレーションを並行に転送する機能を有するならば，

CON-COMという省略文字で表す．

5.3.2 結果

従来の研究 [9], [10], [17] を参考にして，データベース

サイズは 800 MB（288,000人のお客，100,000個のアイテ

ム）で実験した．図 6 は Madeusと 3つのミドルウェア

のマイグレーションタイムである．X 軸は負荷（EB の

数）を表し Y軸はマイグレーション時間を表す．低負荷

（100 EBs）では，B-ALLとB-MIN，B-CON，Madeusのマ

イグレーションタイムはほぼ同じで約 110秒であった．中

負荷（400 EBs）では，B-ALLとB-MIN，B-CON，Madeus

のマイグレーションタイムはそれぞれ 304と 221，703，104

秒であった．高負荷（700 EBs）では，B-ALLと B-MIN，

B-CON，Madeus のマイグレーションタイムはそれぞれ

959と 332，N/A，101秒であった．B-ALLと B-MINの
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図 8 800-GB のデータベースの場合の

スループット

Fig. 8 Throughput of 800-GB Database.

図 9 データベースサイズを変えたときの

マイグレーションタイム

Fig. 9 Migration time with changing

database size.

図 10 テナント B をマイグレートしたときの

テナント A のレスポンスタイム

Fig. 10 Response time of tenant A when

tenant B was migrated.

マイグレーションタイムはリニアに増えている．B-CON

のマイグレーションタイムは中負荷で極端に増えている．

高負荷での B-CONは，スレーブがマスタに追いつけずス

テップ 3がずっと続き，マイグレーションタイムを計測で

きなかった．驚いたことにMadeusのマイグレーションタ

イムは負荷が増えるにつれて小さくなった．

Madeusでは高負荷のときのマイグレーションタイム（お

よそ 101秒）が低負荷や中負荷のときのマイグレーション

タイム（およそ 110と 104秒）よりも小さくなった．この

理由として 2つ考えられる．第 1に，高負荷の場合はより

多くのクエリを実行する．これにより，より多くのデータ

アイテムがメモリにキャッシュされることになり，「ウォー

ム状態」を作り出す．第 2に，Madeusはコミットを並行実

行できることに起因する．コミットを並行に実行すれば，

グループコミットにより高速化が実現できる．負荷が高い

ほど並行に実行できるコミットクエリも多くなる．

中負荷の B-ALLと B-CONを比較すると，B-CONのマ

イグレーションタイムの方が大きい．B-CONはコミット

オペレーションを順番にシーケンシャルに実行するために

mutex lockを使った排他制御を行っている．B-CONはコ

ミットのたびにすべてのスレッドで lockを奪いあう．この

オーバヘッドが大きいために，最初の参照オペレーション

と異なるトランザクションの更新オペレーションを並行実

行できるメリットを失ってしまった．B-ALLと B-MIN，

Madeusはこのコードがないため，このオーバヘッドは生

じない．

5.4 性能

本実験では，テナントが 1つの場合のMadeusのレスポ

ンスタイムとスループットを測定した．テナントのサイズ

は 800 MB（288,000人のお客，100,000個のアイテム）と

した．図 7 はX軸は経過時間，Y軸は高負荷時（700 EBs）

のレスポンスタイムを示す．実験開始から 50秒のあたり

までレスポンスタイムの悪化が見られるが，これはベン

チマークのウォーミングアップによるものである．デー

タベースライブマイグレーションは 150秒付近で開始し，

250秒付近で終了している．マイグレーションの開始時に

レスポンスタイムが増加しているが，これは manager が

MTSを得るためにクリティカルリージョンを実行するた

めである（アルゴリズム 1 の 17–28行目とアルゴリズム 3

の 2–5行目）．マイグレーションの終了時にもレスポンス

タイムが増加しているが，これはmanager がスイッチオー

バを実行するためにすべてのトランザクションをサスペン

ドしているからである（アルゴリズム 3 の 14–15行目）．

幸運なことにマイグレーション中のレスポンスタイムは通

常時と比べてわずかな増加である．290秒付近に大きなレ

スポンスタイムの増大がみられるが，これは PostgreSQL

のチェックポイントによるものである．マイグレーション

によるレスポンスタイムの増大の方がチェックポイントに

よるレスポンスタイム増大よりも小さいことを考えると，

マイグレーションによるオーバヘッドは十分に小さいとい

える．

図 8 は X軸は経過時間，Y軸は高負荷時（700 EBs）の

スループットを示す．実験開始から 50秒のあたりまでス

ループットの低下が見られるが，これはベンチマークの

ウォーミングアップによるものである．データベースライ

ブマイグレーションは 150秒付近で開始し，250秒付近で

終了している．上記で述べた理由で，マイグレーションの

開始時と終了時にスループットの悪化がみられる．マイグ

レーション中のスループットは，通常時と比べてわずかに

低下するのみである．290秒付近に大きなスループットの

低下がみられるが，これは PostgreSQLのチェックポイン

トによるものである．マイグレーションによるスループッ

ト低下の方がチェックポイントによるスループット低下よ

りも小さいことを考えると，マイグレーションによるオー

バヘッドは十分に小さいといえる．

5.5 データベースサイズの変更による影響

図 9 は高負荷時（700 EBs）におけるデータベースサイ

ズを 0.8と 3.1，6.2，12 GBに変えたときのMadeusのマ

イグレーションタイムを表す．データベースサイズは表 3

に示すように TPC-Wベンチマークの 2つのパラメータで
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図 11 テナント B をマイグレートしたと

きのテナント A のスループット

Fig. 11 Throughput of tenant A when

tenant B was migrated.

図 12 テナント B をマイグレートしたとき

のテナント B のレスポンスタイム

Fig. 12 Response time of tenant B when

tenant B was migrated.

図 13 テナント B をマイグレートしたと

きのテナント B のスループット

Fig. 13 Throughput of tenant B when

tenant B was migrated.

表 3 データベースサイズ

Table 3 Database size.

items emulated browsers database size [GB]

100,000 100 0.8

500,000 500 3.1

1,000,000 1,000 6.2

2,000,000 2,000 12

あるアイテム数とブラウザ数から決定される．マイグレー

ションタイムはそれぞれ 101秒，496秒，1,365秒，3,536秒

となった．データベースサイズが増えるとマイグレーショ

ンタイムもほぼリニアに増加する．現実的なデータベース

サイズを現実的な時間でマイグレーションできることを考

えると，Madeusは有効性が高いといえる．

5.6 マルチテナント環境における性能

現実的な環境では，複数のテナントが同じノードに載っ

ていて，そのうち 1つのテナントが高負荷になり他のテナ

ントを圧迫しホットスポットになりえる．データベースラ

イブマイグレーションはこの問題を解決するために必要で

ある．ここで湧いてくる疑問は低負荷のテナントをマイグ

レートすべきか，高負荷のテナントをマイグレートすべき

か，というものである．我々はこの疑問に答えるために実

験を行った．この実験で使ったノードはノード 0と 1の 2

つである．最初はノード 0はテナント Aと B，Cの 3つ

を収容しており，ノード 1は 1つもテナントを持っていな

い．また，テナント Bは高負荷（700 EBs）でありテナン

ト Aと Cは低負荷（200 EBs）である．テナント Bが高負

荷であるためにノード 0はホットスポットである．我々は

次の 2つのケースでレスポンスタイムとスループットを計

測した．

ケース 1：高負荷なテナントをマイグレートする

高負荷なテナント Bをノード 0から 1へマイグレート

し，レスポンスタイムとスループットを測定する．テナン

ト Aと Bのレスポンスタイムを図 10 と図 12 に示し，ス

ループットを図 11 と図 13 に示す．テナント Cのレスポ

ンスタイムとスループットはテナント Aのレスポンスタ

イムとスループットとほぼ同じため，図示せず省略した．

データベースライブマイグレーションは 500秒付近で開始

し，600秒付近で終了している．したがってテナント Bを

マイグレーションするのに約 100秒かかっている．

テナント A の負荷は低いにもかかわらず，図 10 に示

すように，レスポンスタイムは小さくない．これは，高

負荷なテナント Bと同じノードで動作しており，テナン

ト Aが圧迫されているからである．図 10 と図 11 には，

PostgreSQLのチェックポインティングによる性能低下も

見ることができる．

図 10 よりテナント Aのマイグレーション中の最大レス

ポンスタイムは通常時の最大レスポンスタイムよりも小さ

いことが分かる．これより，テナント Aのレスポンスタイ

ムはテナント Bのマイグレーションからほとんど影響を受

けないことが分かる．マイグレーションの後，テナント A

のレスポンスタイムは小さくなっている．これは，高負荷

のテナント Bがノード 0からノード 1へマイグレートされ

たからである．図 11 よりテナント Aのマイグレーション

中のスループットは通常動作時のスループットとほとんど

変わらない．

図 12 よりテナント Bのレスポンスタイムは通常時でも

大きい．これは，テナント Bの負荷は高負荷であることが

理由である．幸いなことに，マイグレーション中のレスポ

ンスタイムは通常時と比較しても大きくない．図 13 に示

すように，マイグレーション中のスループット低下も小さ

い．これらのことからマイグレーションのオーバヘッドは

わずかであることが分かる．ノード 1のスレーブはマイグ

レーション中にクエリを実行するため，マイグレーション

終了後はノード 1はコールドではない．したがって，マイ

グレーション直後の性能悪化はほとんどみられない．これ

は，文献 [9]で取り上げたマイグレーション直後のコール

ドキャッシュ問題を解決するものである．結果として高負

荷なテナント Bのレスポンスタイムはマイグレーション後

に小さくなる．
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図 14 テナント C をマイグレートしたとき

のテナント A のレスポンスタイム

Fig. 14 Response time of tenant A when

tenant C was migrated.

図 15 テナント C をマイグレートしたと

きのテナント A のスループット

Fig. 15 Throughput of tenant A when

tenant C was migrated.

図 16 テナント C をマイグレートしたとき

のテナント B のレスポンスタイム

Fig. 16 Response time of tenant B when

tenant C was migrated.

図 17 テナント C をマイグレートしたとき

のテナント B のスループット

Fig. 17 Throughput of tenant B when

tenant C was migrated.

図 18 テナント C をマイグレートしたとき

のテナント C のレスポンスタイム

Fig. 18 Response time of tenant C when

tenant C was migrated.

図 19 テナント C をマイグレートしたとき

のテナント C のスループット

Fig. 19 Throughput of tenant C when

tenant C was migrated.

ケース 2：低負荷なテナントをマイグレートする

低負荷なテナント Cをノード 0からノード 1へマイグ

レートする．図 14 と図 16，図 18 はそれぞれテナント

A と B，C のレスポンスタイムである．図 15 と図 17，

図 19 はそれぞれテナント Aと B，Cのスループットであ

る．データベースライブマイグレーションは 500秒付近で

開始し，630秒付近で終了している．したがってテナント

Cをマイグレーションするのに約 130秒かかっている．

図 14 から分かるようにテナント Aのレスポンスタイム

はマイグレーションによって減らない．これには 2 つの

理由がある．1つ目は，マイグレーション後も高負荷のテ

ナント Bがテナント Aを圧迫しているからである．2つ

目は，テナント Cのマイグレーション時間はテナント B

のマイグレーション時間よりも長い（ケース 2 は 130 秒

vs. ケース 1 は 100 秒）．これは 5.3.2 項の高負荷のテナ

ントのマイグレーション時間の方が短いという実験結果

（図 6）と一致する．さらに，図 16 から分かるように，テ

ナント Bのレスポンスタイムはマイグレーション後も減ら

ない．なぜならば，ノード 0はマイグレーション後も高負

荷（200 EBs + 700 EBs = 900 EBs）である．図 18 はテナ

ント Cのレスポンスタイムである．マイグレーション前は

テナント Aと似ている（図 14）．マイグレーション後は，

ノード 1にはテナント Cしか存在しないため，テナント C

のレスポンスタイムは非常に短い．

どちらのテナントをマイグレートすべきか

低負荷のテナントをマイグレートすべきか，高負荷のテ

ナントをマイグレートすべきか？ 我々の答えは 2つの理

由から高負荷のテナントをマイグレートすべきである．第

1に，高負荷のテナントをマイグレートした方が全体の負

荷を減らしホットスポットを解消するには効果が高いから

である．第 2に，キャッシュ効果やグループコミットの恩

恵を受けて，高負荷のテナントのマイグレーションタイム

が短いからである．

6. 関連研究

我々の知る限りでは，DBaaSで使えるマイグレーション

アプローチは存在しない．

仮想マシンのライブマイグレーション

Clarkらは仮想マシンのライブマイグレーションを初め

て提案した [26]．彼らのアプローチはソースマシンからデ

スティネーションマシンへメモリページを繰り返しコピー

するという手法を使っている．BradfordらはWAN環境で

ライブマイグレーションする提案である [27]．彼らのアプ

ローチはメモリイメージのみならずディスクのデータもマ

イグレートする．Hinesらはポストコピーアプローチを提

案している [28]．Sväardらはマイグレーションスループッ

トを向上させるために圧縮したメモリページを転送するア

プローチを提案している [29]．Songらはページを並列に転
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送するアプローチを提案している [30]．Mashtizadehらは

メモリとディスクイメージを LAN環境とWAN環境で効

率良く転送する方式を提案している [31]．

データベースライブマイグレーションシステム

Minhasらは RemusDBと呼ぶ Remus [32]を改造して高

可用性 DBMSシステムを提案している [33]．これはデー

タベースシステムをRemus用に改造する必要がある．2つ

のビルトインレプリケーションアプローチが提案されてい

る．Dasらはキャッシュを繰り返しコピーする方式を提案

している [9]．マイグレーション後にウォームキャッシュ

で動作を開始することをねらっている．Elmoreらはイン

デックス構造を利用したレプリケーションアプローチを提

案している [10]．マイグレーションの最中にはインデック

ス構造は変わらないという非現実的な仮定を必要とする．

両方式ともに，Madeusとは違って，データベースサーバ

の改造をともなう．

Lazyレプリケーションミドルウエア

クエリの lazyシリアル転送プロトコルを持ったアプロー

チが提案されている [15], [16]．しかし，マスタはクエリを

並行実行するため，スレーブがマスタに追いつけないとい

う問題が発生する可能性がある．追い付けたとしても時間

がかかる．

Lazyレプリケーションシステム

Daudjee らは LSIR とよく似たルールを提案してい

る [17]．しかし，彼らのアプローチはミドルウェアでは

なく，データベースサーバを改造するものである．また彼

らは first-committer-winsルール [18] *6を採用しているた

め，現実的ではない．これにより彼らのルールは制約が強

すぎる．つまり，first-committer-winsルールが原因でマ

スタとスレーブは同じ順序でコミットを実行しなければな

らない．実際のデータベースサーバ，たとえば Oracleや

SQL Server，PostgreSQLなどは first-updater-winsルール

を採用している．Madeusは first-updater-winsルールを採

用しているため，より制約が弱いルールである LSIRを提

案できた．さらに，彼らの提案は非現実的な仮定をおいて

いる．つまり，マスタのオペレーションはスレーブにタイ

ムスタンプの順序でブロードキャストされると仮定してい

る．また，スナップショットを作成するオペレーションの

存在を仮定している．これらの非現実的な仮定から，彼ら

はプロトタイプを作成していない（シミュレーションによ

る評価を行っている）．

ログベースのレプリケーションシステム

Barker らは Slacker と呼ぶデータベースライブマイグ

レーションミドルウェアを提案している [11]．これはよく

知られた PID制御をベースとしている [34]．Slackerはス

*6 2 つのトランザクションが同じデータアイテムを更新しようとし
たとき，最初にコミットしたトランザクションだけが成功し，も
う一方のトランザクションはアボートする．

レーブへの更新をバイナリトランザクションログを解析し

て作っている．したがって，Slackerは特定のデータベー

スサーバの種類やバージョンに依存する．さらに，彼らの

提案は共有プロセスモデルをベースせず，VMベースのモ

デルと同じで各テナントごとにデータベースインスタン

スを必要とする．それゆえに効率の良いリソース共有が実

現できていない．PostgreSQLはログベースのレプリケー

ション機能を持っていてこれをスレーブへの更新とするア

プローチが考えられる [35]．この場合，すべてのテナント

でログを共有するため，共有プロセスモデルは利用できな

い．さらに，ログフォーマットはバージョンによって違う

ため，異なるバージョンからなるシステムは構成できない．

高可用性レプリケーションシステム

Oracle Real Application Cluster（RAC）[36]と IBM DB2

pureScale [37]，Microsoft Windows Server Failover Cluster

（WSFC）[38]は商用の高可用性システムである．Madeus

と違って，それらは共有ディスクに依存している．

7. おわりに

DBaaS環境で効率的なデータベースライブマイグレー

ションを行えるMadeusと呼ぶミドルウェアを提案した．

Madeusは市販のハードウェアとソフトウェアを無改造で

使用でき，特殊なツールに頼ることなく，データベースサー

バとクライアントに透過なミドルウェアである．Madeus

はスナップショット分離下でスレーブをマスタとコンシ

ステントにする並行転送プロトコルを備える．このプロト

コルは最初の参照オペレーションや更新オペレーション

のみならずコミットオペレーションも転送できる．結果

として，Madeusは並行性だけでなくグループコミットの

恩恵も受けることができる．我々の提案はシンプルであ

るため，Madeusを C言語で 5,000行足らずで作成した．

TPC-Wベンチマークを使って性能評価を行ったところ，

既存の転送プロトコルを実装した 3 つのミドルウェアよ

りも，Madeusは短い転送時間でマイグレーションを実行

できた．特に，高負荷である場合にその効果は高かった．

また，マルチテナント環境でホットスポットを解決するた

めには低負荷のテナントをマイグレートすべきか，高負荷

のテナントをマイグレートすべきか，の実験も行った．そ

の結果，ホットスポットのノードの負荷を大きく下げられ

ること，マイグレーションタイムが短いこと，から高負荷

のテナントをマイグレートすべきという知見を得られた．

Madeusはとても実用的で DBaaSに効果的なアプローチ

であることが分かった．
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付 録

A.1 補題の証明

A.1.1 補題 1

証明．Hm をマスタデータベース Rm でコミットした

トランザクションのヒストリとする．もし，マスタデータ

ベース Rm がスナップショット分離下で実行している場

合，マスタデータベースのヒストリHmは 1つも inter-ww-

dependencyを含まない．なぜならば，first-updater-wins

ルールでは最初に更新したトランザクションだけがコミッ

トでき，その他のトランザクションはアボートしなければな

らないからである．もし，最初に更新したトランザクショ

ンがアボートした場合，2番目に更新したトランザクショ

ンがコミットでき，その他のトランザクションはアボート

しなければならない．要するに，たった 1 つだけトラン

ザクションがコミットできてその他のトランザクション

はアボートしなければならない．したがって，マスタデー

タベースのヒストリ Hm は 1 つも inter-ww-dependency

を含まない．それゆえに，スレーブデータベース Rs は

inter-ww-dependencyを再現実行する必要がない． �
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A.1.2 補題 2

証明．最初の参照オペレーション以外の参照オペレー

ション ri,p（p > 1）はデータベースの状態を得るためだ

けに必要である．これらの参照オペレーションはどのオペ

レーションともコンフリクトしない．また，データベース

の状態を変更することもない．最初の参照オペレーショ

ン ri,1 が作ったスナップショットを読むだけである．した

がって，スレーブデータベースRsは intra-wr-dependency

を再現実行する必要はない． �

A.1.3 補題 3

証明．補題 1と補題 2から明らかである． �

A.1.4 補題 4

証明．Tiは更新トランザクションであるため，wi,p(xi) <

ci である．したがって，wi,p(x) < ci < rj,1(xi)．定義 1よ

り inter-wr-dependencyである． �

A.1.5 補題 5

証明．Tj は更新トランザクションなので，rj,1(xk) <

wi,q(xi) < ci または wi,q(xi) < rj,1(xk) < ci．もし，i = j

かつ rj,1(xk) < wi,q(xi) < ci の場合，ri,1(xk) < wi,q(xi)

となる．これは，トランザクション Ti と Tj は intra-rw-

dependencyである．もし i = j かつ wi,q(xi) < rj,1(xk) <

ci の場合，wi,q(xi) < rj,1(xk) となる．これは，トラン

ザクション Ti と Tj は intra-wr-dependency である．補

題 2 より無視してよいケースである．もし i �= j かつ

rj,1(xk) < wi,q(xi) < ci の場合，rj,1(xk) < wi,q(xi) と

なる．これは，定義 1 よりトランザクション Ti と Tj は

inter-rw-dependency である．もし i �= j かつ wi,q(xi) <

rj,1(xk) < ciの場合，wi,q(xi)の更新結果は ci以降に参照可

能となる．しかし，rj,1(xk) < ciであり rj,1(xk)はwi,q(xi)

の更新結果を参照できない．よって，wi,q(xi) < rj,1(xk)は

rj,1(xk) < wi,q(xi)と等価である．これは，定義 1より，ト

ランザクションTiとTjは inter-rw-dependencyである．以

上より，intra-rw-dependencyまたは inter-rw-dependency

である． �

A.1.6 補題 6

証明．もし wi,p(xi) < wi,p+1(xi)の場合，定義 1よりト

ランザクション Ti は intra-ww-dependencyであることは

明らかである． �

A.2 LSIRの証明

証明．補題 3 より，スレーブをマスタとコンシステ

ントにするためには，inter-wr-dependency と inter-rw-

dependency，intra-rw-dependency，intra-ww-dependency

の 4つの dependencyを再現実行すればよい．ルール (1-a)

の cm
i < rm

j,1 ∈ Hm ⇒ cs
i < rs

j,1 ∈ Ss はスレーブのスケ

ジューラ Ssが補題 4よりマスタの inter-wr-dependencyを

再現実行していることを意味する．さらに，ルール (1-b)

の rm
j,1 < cm

i ∈ Hm ⇒ rs
j,1 < cs

i ∈ Ss はスレーブのスケ

ジューラ Ssが補題 5よりマスタの intra-rw-dependencyま

たは inter-rw-dependencyを再現実行していることを意味

する．さらに，ルール (2)のwm
i,p(xi) < wm

i,p+1(xi) ∈ Hm ⇒
ws

i,p(xi) < ws
i,p+1(xi) ∈ Ss はスレーブのスケジューラ Ss

が補題 6よりマスタの intra-ww-dependencyを再現実行し

ていることを意味する．したがって，補題 3より，LSIRは

スレーブをマスタとコンシステントにすることができる．

�

A.3 Madeusの動作例

本章では Madeus がどのようにオペレーションを処

理するかの具体例を示す．例として取り上げるトラ

ンザクションは T = {Ti = ri,1(xp), wi,1(xi), ci, Tj =

rj,1(yq), wj,1(yj), cj , Tk = rk,1(xi), wk,1(xk), ck} である．
最初のMLCは 3とする．図 A·1 に workers の動作例を

示す．worker i が最初の参照オペレーション ri,1(xp)を受

け取ったとき，worker iは現在のMLCを STSとして SSB

に保存すると同時に ri,1(xp)も SSBへ保存する．worker j

が最初の参照オペレーション rj,1(yq)を受け取ったとき，

worker j は現在のMLCを STSとして SSBへ保存すると同

時に rj,1(yq)も SSBへ保存する．worker i が更新オペレー

ション wi,1(xi)を受け取ったとき，worker i は wi,1(xi)を

SSBへ保存する．worker j が更新オペレーション wj,1(yj)

を受け取ったとき，worker j は wj,1(yj) を SSBへ保存す

る．worker i がコミットオペレーション ci を受け取ったと

き，現在のMLCを ETSとして SSBへ保存すると同時に

コミットオペレーション ci も SSBへ保存する．worker i

はMLCを 1増やして 4とする．worker j がコミットオペ

レーション cj を受け取ったとき，現在のMLCを ETSと

して SSBへ保存すると同時にコミットオペレーション cj

も SSBへ保存する．worker j はMLCを 1増やして 5とす

る．workerk が最初の参照オペレーション rk,1(xi)を受け

取ったとき，workerk は現在の MLCを STSとして SSB

へ保存すると同時に rk,1(xi)も SSBへ保存する．workerk

が更新オペレーションwk,1(xk)を受け取って続いてコミッ

トオペレーション ck を受け取ったとき，それらを SSBへ

保存する．workerk が現在のMLCを ETSとして SSBへ

保存すると同時にMLCを 1増加させて 6とする．図 A·2
に現時点の SSLを示す．トランザクション Tiと Tj は並行

に実行されているのに対してトランザクション Tk はトラ

ンザクション Ti と Tj がコミットしてから実行される．

図 A·3 に conductor と players の動作例を示す．con-

ductor は SSLの SSBを検索して最も小さい STSが 3であ

ることから SLCを 3にセットする．conductor は player i
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図 A·1 マスタのシーケンス

Fig. A·1 Master’s sequence.

図 A·2 SSL の例

Fig. A·2 Example of SSL.

図 A·3 スレーブのシーケンス

Fig. A·3 Slave’s sequence.

と player j に最初の参照オペレーション ri,1(xp)と rj,1(yq)

を並行に転送するように指示する．続いて，player i と

player j に更新オペレーション wi,1(xi)と wj,1(yj)を並行

に転送するように指示する．現在の SLCは 3であり次の

SLCは 5であることから CCNは 2である．したがって，

ETSが 3と 4のコミットオペレーションを並行に転送す

る．player i と player j はコミットオペレーション ci と cj

を並行に転送する．コミットオペレーション ci と cj は同

時に転送されるので，グループコミットの恩恵を受けるこ

とができる．player i と player j がそれぞれ SLCを 1増加

させるので，SLCは 5になる．ここで playerk の STSは 5

なので，rk,1(xi)を転送する．次に playerkは更新オペレー

ション wk,1(xk)と続いてコミットオペレーション ck を転

送する．トランザクション Ti と Tj は並行に実行されるこ

とに注意されたい．また，グループコミットの恩恵を受け

ることができるという理由でコミットオペレーションを並

行に転送していることにも注目したい．

A.4 ライブマイグレーションコンシステンシ
の証明

証明．worker は参照のみのトランザクションまたは

アボートトランザクション実行中には SSB を作らない．

worker は更新トランザクションの最初の参照オペレーショ

ンを受け取ると，worker はその最初の参照オペレーション

を SSBに保存する（アルゴリズム 1の 1–10行目）．worker

はその最初のオペレーション以外の参照オペレーション

は捨てる（アルゴリズム 1の 30–34行目）．もし，worker

が更新オペレーションを受け取ったら，worker は SSBへ

保存する（アルゴリズム 1 の 11–15 行目）．したがって，

worker はマッピング関数 F を提供する．Madeusはオペ

レーションの処理として次の 3つの動作を行う．

(1) cm
i < rm

j,1 ∈ Hm の場合，MLC はコミットオペレー

ション cm
i の後に 1増えることから，ETSi < STSj とな

る（アルゴリズム 1の 21行目）．players は最初の参照オ

ペレーションとコミットオペレーションは小さい STS と

ETS を持っているスレーブトランザクションから転送す

る（アルゴリズム 4とアルゴリズム 5）．したがって，もし

マスタデータベースで cm
i < rm

j,1 ∈ Hm ならば，スレーブ

データベースで cs
i < rs

j,1 ∈ Ss である．

(2) rm
j,1 < cm

i ∈ Hm の場合，最初の参照オペレーション

rm
j,1とコミットオペレーション cm

i の間に他のコミットオペ

レーションがあるかないかで 2つのケースが考えられる．

もし，rm
j,1 < cm

k < cm
i となるようなコミットオペレーショ

ン cm
k がないならば，STSj = ETSi となる．なぜならば，

MLC はコミットオペレーション cm
i が実行された後にの

み 1増加するからである（アルゴリズム 1の 21行目）．マ

スタにおける最初の参照オペレーション rm
j,1 とコミットオ

ペレーション cm
i はスレーブにおける最初の参照オペレー

ション rs
j,1とコミットオペレーション cs

i にそれぞれ置換さ

れる（アルゴリズム 1の 8行目と 22行目）．conductor は

player に最初の参照オペレーション rs
j,1 を転送させる（ア

ルゴリズム 4の 4行目）．conductor は最初の参照オペレー

ション rs
j,1 が実行されるのを確認する（アルゴリズム 4の

5行目）．その後，conductor は player がコミットオペレー

ション cs
i を転送してよいと許可する（アルゴリズム 4の

9行目）．したがって，もしマスタで rm
j,1 < cm

i ∈ Hm であ

り，かつ，rm
j,1 < cm

k < cm
i を満すコミットオペレーショ

ン cm
k が存在しないならば，スレーブで rs

j,1 < cs
i ∈ Ss と

なる．

もし，rm
j,1 < cm

k < cm
i なるコミットオペレーション cm

k

が存在するならば，MLC がコミットオペレーション cm
k

が実行された後で 1 増加するので，STSj < ETSi とな

る（アルゴリズム 1 の 21 行目）．players は最初の参照

オペレーションとコミットオペレーションを小さな STS

と ETS を持つ SSB から転送していく（アルゴリズム 4

とアルゴリズム 5）．結果として，rm
j,1 < cm

i ∈ Hm かつ

rm
j,1 < cm

k < cm
i を満すコミットオペレーション cm

k が存在

するならば，rs
j,1 < cs

i ∈ Ss となる．

(3) SSB は FIFO キューであって player は順にオペレー

ションを転送するから，player は k 番目の更新オペレー

c© 2016 Information Processing Society of Japan 18



情報処理学会論文誌 データベース Vol.9 No.1 1–19 (Mar. 2016)

ションを k + 1番目の更新オペレーションよりも先に転送

する．したがって，wm
i,k(xi) < wm

i,k+1(xi) ∈ Hm ならば，

ws
i,k(xi) < ws

i,k+1(xi) ∈ Ss となる．

Madeusは定義 3で述べた LSIRに厳密に従ってオペレー

ションを処理する．定理 1で示したように，もし，スレーブ

のスケジュールの動作が LSIRで決まるのであれば，スレー

ブはマスタにコンシステントである．したがって，Madeus

はコンシステントなライブマイグレーションを実行する．

�
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