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サーバシステムの性能データ転送における効率化手法の評価と考察
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あらまし 近年，多数台サーバの共有利用などに関する需要が増加している．これらのサーバの負荷分散などをリア
ルタイムで行うためには，各サーバの性能データ分析を低オーバヘッドで行う必要がある．そこで本研究では，ター
ゲットサーバからデータ解析用サーバへのデータ転送時のオーバヘッドを考慮した効率的な転送手法の開発を目的と
している．本報告では，転送効率化手法として，データ解析用サーバ性能の改善，転送タイミングの制御，および転
送側で CPU負荷の低いコアでの転送を行う．また，各手法に関して，データ転送時間や CPU負荷率の計測を行い，
その効果を評価する．さらに，CPUに負荷をかけるベンチマークと転送処理を同時実行し，それぞれに与える影響を
分析する．
キーワード 時系列データ，データ転送，CPU負荷率，転送タイミング制御，転送コア制御
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1. は じ め に
近年，多数台サーバの共有利用や分散処理利用に関する需要
が増えてきている．その際，各サーバのハードウェアレベルを
含む詳細な性能データをリアルタイムで収集・分析・提示する
ことで，より効果的な負荷分散やシステムのチューニングが可
能になる．また，多数台サーバのデータを一元的にリアルタイ
ムで分析する際，分析対象のサーバとその分析を行うサーバは
分割され，サーバ間での性能データ転送が必要になる場合が多
くある．さらに，時系列化された性能データはデータサイズが
大きく，扱う際のオーバヘッドも大きくなる可能性がある．本
研究では，この性能データとして，システム情報の中でも比較
的詳細かつデータサイズの大きい，サーバの CPUコアごとに
収集するデータを想定している．以上のことから，現在サーバ
間でより効率的に性能データを転送する手法の実現が求められ

ている．

2. 性能データ転送における課題と改善案
性能データ転送の効率化手法を検討するにあたり，[1] にて

データ収集を行うサーバと解析を行うサーバが分割された環
境を想定して，データ収集・転送時のリソース利用量やオーバ
ヘッドを計測した．その結果，複数コアの情報を 1つのコアで
転送する手法ではコア数に伴い転送処理の遅延が増大すること
が分かった．そこで [2] にて，1 つの CPU コアで行っていた
転送処理を各 CPUコアで行うように並列化し，性能を評価・
比較することで遅延の改善方法を検討した．その結果，解析を
行うサーバの CPUコア数が少ないことが原因でデータ転送処
理に遅延が発生している可能性が推察された．そのため，[3]に
て，CPUコア数等の構成が異なる 2台のサーバを使用して比
較を行い，解析を行うサーバの性能差がデータ転送を行うサー
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バでの処理に与える影響を分析した結果，解析を行うサーバの
増強だけでは改善できないボトルネックがあることが推察され
た．また，解析を行うサーバを増強させた際の転送処理部分の
CPU負荷率が高く，転送処理と同一 CPUコア上で CPU負荷
ベンチマークを同時に実行させると少なからず互いに性能劣化
が発生することが分かった．そこで本報告では，コアごとの転
送タイミングをずらす転送タイミング制御を行い，転送効率が
改善されるか分析した．加えて，転送側で CPU負荷の低いコ
アでの転送を行う転送コア制御を行い，同時に動作しているベ
ンチマークおよび転送処理において性能劣化が抑えられるか確
認した．

3. 関 連 研 究
本研究と収集対象とする性能データが類似しているツールと
して，Score-PとVampirが挙げられる．Score-P(Scalable Per-

formance Measurement Infrastructure for Parallel Codes) [4]

というツールでは，主に並列HPCアプリケーションの性能分析
を行うことができる．Vampir(Visualization and Analysis of

MPI Resources) [5]というツールでは，多数台の計算ノードの
プロファイルデータや相互通信データなどを統合解析し可視化
することができる．これらのツールでは，アプリケーションの
実行後に，各ノードで収集した性能データをファイルベースで
収集/分析/可視化するため，本研究が目指す実行時の性能デー
タを時系列データとしてリアルタイムで収集・分析する手法と
は異なる．既存研究 [6]では，スーパーコンピュータ京などの
独自の CPU性能データを汎用的なデータ形式に変換し，上記
の Score-Pや Vampirで扱えるようにするための手法が提案さ
れている．分析しようとしている内容は本研究と類似している
が，データ収集と転送・分析を同時に行うことは困難である．
本研究とデータ収集時のオーバヘッド削減手法などの関連性
が高い研究として，分散トレーシングという手法がある．クラ
ウド環境で広く利用されているマイクロサービス・アーキテク
チャに基づいたソフトウェアの詳細動作を解析することができ
る．分散トレーシングでは主にアプリケーションを対象領域と
して性能データを収集・分析しているのに対し，本研究では低
レイヤを対象としている点が異なる．Google社が 2010年に発
表した論文 [7]を発端に，Twitter社が Zipkin [8]を，Uber社
が Jeager [9]を開発した．それぞれOSSとして公開され，多く
のクラウド基盤で利用されている．
プロファイルデータをデータベースに取り込み分析する手法
が本研究と類似している既存研究 [10]では，Google社のデータ
センターで行われているプロファイルデータの収集・分析手法
が解説されている．既存研究 [11]では，上記手法を用いてデー
タセンターのワークロードが分析されている．数千台のサーバ
からランダムでプロファイルデータ収集を行い，その情報を元
にアプリケーションチューニングを行うと共に，パフォーマン
ス監視やアプリケーション配備 (アフィニティ) 最適化にも利
用している．本研究では CPUや OS等の低レイヤの性能デー
タをオープンなソフトウェア (OSS) を使用/改良して収集/転
送/分析することを目指している．

4. 実 験
4. 1 評 価 環 境
環境構築として，データ収集用サーバ (以下収集サーバ) と

データ解析用サーバ (以下解析サーバ) を用意した．評価環境
概要を図 1 に示す．収集サーバには，Linux Kernel の標準的
なイベントデータ収集/トレース機能のフレームワークである
perf [12]を使用した．また，CPU負荷をかける性能ベンチマー
クとして，UnixBench [13]のDhrystone ，io負荷をかける性能
ベンチマークとして stress io を使用した．解析サーバには，収
集した時系列データを管理する時系列DBとして InfluxDB [14]

を使用した．InfluxDB については [15]で解説されている．事
前に収集した stress [16] 実行時の perf record のデータをデー
タ転送プログラムを用いて転送し，解析サーバ上の InfluxDB

に格納した．各使用技術のバージョンは，perfが 3.10.0，stress
が 1.0.4，UnixBenchが 5.1.3 ，InfluxDBが 1.8.3である．

図 1 評価環境概要

解析サーバには，構成が異なる 2台のサーバを用いて分析を
行った．以降，CPU コア数，メモリ容量が多いサーバを高性
能解析サーバ，少ないサーバを低性能解析サーバと記載する．
収集サーバと高性能解析サーバの構成を表 1，低性能解析サー
バの構成を表 2に示す．各サーバのネットワーク構成図を図 2

に示す．

表 1 収集サーバ・高性能解析サーバ環境

機種名 Fujitsu PRIMERGY CX2550 M1

CPU
Intel(R) Xeon(R) CPU E5-2697

v3 @ 2.60GHz (× 2CPU)

コア数 14

メモリ 128GB

OS CentOS 7

表 2 低性能解析サーバ環境

機種名 Dell PowerEdge R620

CPU
Intel(R) Xeon(R) CPU E5-2603

v2 @ 1.80GHz (× 1CPU)

コア数 4

メモリ 16GB

OS CentOS 7

収集した CPU性能データを，InfluxDBに転送可能な形式に
変換し，転送するまでの流れを以下に示す．まず収集データか

T2-A-6-01 第16回データ工学と情報マネジメントに関するフォーラム

- T2-A-6-01 -



図 2 ネットワーク構成図

ら，必要なデータ (時刻，プロセス ID，スレッド ID，実行アドレ
ス)のみを抽出する．1CPUコアの 1秒分の収集データからは，
100マイクロ秒単位で収集した場合は 10000レコードのデータ
が抽出される．この時，それぞれ 64bitのデータが 4項目あるた
め，1CPUコアに関する転送データサイズは約 320KBとなる．
次に，抽出データをPython Pandas [17]を利用してDataFrame

形式に格納する．DataFrame形式に格納したデータのサンプル
を図 3に示す．最後にこのデータを InfluxDBのPython Client

モジュールを利用して解析サーバに転送する．上記モジュール
には Pandas の DataFrame 形式データを InfluxDB サーバに
書き込むAPI(Influxdb.DataFrameClient) [18]があり，今回は
これを利用している．

図 3 DataFrame 形式データのサンプル

4. 2 転送タイミング制御
4. 2. 1 実 験 内 容
転送タイミング制御の効果を検証するため，以下の実験 1～3

の計測を行なった．実験 1では，CPUコア数を変更しながら
データ転送時間を計測した．実験 1で得られた結果の裏付けを
取るため，CPUコア数 n=14で実験 2～3を行なった．CPUコ
ア数 n=14で計測を行ったのは，コア数が多いほどオーバヘッ
ドは分かりやすく，また表 1に示すように収集サーバの 1CPU

あたりのコア数は 14であるためである．実験 2では，データ転
送処理部分の CPU負荷率を計測した．実験 3では，InfluxDB

の CPU負荷率を計測した．転送タイミング制御は，CPUコア
数 nでの転送において各コア iで転送前に i/n秒 sleepし，コ
アごとの転送タイミングを 1/n秒ずつずらすことで実装した．
4. 2. 2 実 験 結 果
実験 1のデータ転送時間計測の結果を図 4に示す．図 4の各

CPUコア数における平均転送時間を表 3に示す．図中の各点
がコアを表している．表 3ではスペースの都合上，低性能解析
サーバはパターン 1，高性能解析サーバはパターン 2，低性能
解析サーバ＋転送タイミング制御ありはパターン 3，高性能解
析サーバ＋転送タイミング制御ありはパターン 4と表記してい
る．6回計測を行い，初回転送のオーバヘッドによる影響を避
けるため，2～6回目の結果のうち，全コアの平均のデータ転送
時間が中間のものを用いた．低性能解析サーバおよび高性能解

析サーバ使用時ともに，転送を実行するコア間で転送時間にば
らつきがあり，CPUコア数の増加に伴いばらつきも増加して
いたが，転送タイミング制御を加えたことでそれらが減少し，
CPUコア数の増加に伴う転送時間の増加が抑えられたことが
読み取れる．また，転送タイミング制御を行うことで，低性能
解析サーバ使用時においても，高性能解析サーバ使用時と同等
の転送時間で転送できることが分かる．以上の結果から，デー
タ転送時間の短縮において，転送タイミング制御は有用な手法
であると推察される．

図 4 データ転送時間 (転送タイミング制御)

表 3 図 4 各 CPU コア数における平均転送時間

CPU コア数 パターン 1 パターン 2 パターン 3 パターン 4

n=1 0.17 秒 0.14 秒 0.16 秒 0.14 秒
n=2 0.17 秒 0.14 秒 0.18 秒 0.14 秒
n=4 0.19 秒 0.15 秒 0.17 秒 0.14 秒
n=8 0.24 秒 0.16 秒 0.16 秒 0.14 秒
n=14 0.31 秒 0.17 秒 0.17 秒 0.14 秒
n=16 0.34 秒 0.18 秒 0.16 秒 0.14 秒
n=28 0.51 秒 0.21 秒 0.16 秒 0.14 秒

実験 2のデータ転送処理部分の CPU負荷率計測の結果を図
5と表 4に示す．図 5では各コアの CPU負荷率とデータ転送
時間を抽出した結果を示している．図中の各点がコアを表して
いる．表 4では表 3と同様に，スペースの都合上，低性能解析
サーバはパターン 1，高性能解析サーバはパターン 2，低性能
解析サーバ＋転送タイミング制御ありはパターン 3，高性能解
析サーバ＋転送タイミング制御ありはパターン 4と表記してい
る．6回計測を行い，初回転送のオーバヘッドによる影響を避
けるため，2～6回目の結果のうち，全コアの平均のデータ転送
時間が中間のものを用いた．図 5より，全てのパターンで共通
して，転送時間が長くなるほど CPU負荷率は低くなっている
ことから，コアごとの転送時間のばらつきは，転送処理中に発
生した Idle時間によるものであると推測できる．また，図 5よ
り，転送タイミング制御を加えることで，低性能解析サーバお
よび高性能解析サーバ使用時ともに，転送時間および CPU負
荷率のばらつきが減少していることが読み取れる．以上の結果
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から，転送タイミング制御による転送時間の短縮は，転送中の
Idle時間が減少したためであると推察される．表 4より，最大
CPU負荷率は 67.4%程度と高くなっていることが読み取れる．
これによる同一 CPUコア上で動作する処理への影響が大きけ
れば，転送用のコアを分けるなどの対応が必要になると考えら
れる．

図 5 データ転送処理部分の CPU 負荷率 (n=14，並列転送版)

表 4 データ転送処理部分の CPU 負荷率 (n=14，並列転送版)

パターン 1 パターン 2 パターン 3 パターン 4

平均 31.6 % 58.7 % 56.6 % 64.9 %

最大 40.0 % 67.4 % 59.8 % 66.8 %

最小 23.6 % 52.0 % 51.4 % 62.1 %

実験 3の InfluxDBの CPU負荷率計測について，低性能解
析サーバでの結果 (パターン 1)を図 6，高性能解析サーバでの
結果 (パターン 2)を図 7，低性能解析サーバ＋転送タイミング
制御ありでの結果 (パターン 3)を図 8，高性能解析サーバ＋転
送タイミング制御ありでの結果 (パターン 4)を図 9に示す．図
には 1回計測の値を用いた．転送タイミング制御を加えたこと
で，低性能解析サーバおよび高性能解析サーバともに，CPU負
荷がかかる時間の範囲が広がり，各コアの CPU負荷率の値は
多少上下するが，CPU負荷の総量はほとんど変化していない
ことが読み取れる．これは，転送元のコアにおいて転送タイミ
ングが最大 1秒程度ずれることで，転送先の InfluxDBでも負
荷がかかるタイミングにずれが生じるが，転送されるデータ量
に変化はないためであると推察される．よって，転送タイミン
グ制御による転送時間の短縮は，InfluxDB側の CPU負荷率に
よるものではないと推察できる．
4. 3 転送コア制御
4. 3. 1 実 験 内 容
転送コア制御の効果を検証するため，以下の実験 1～5の計測
を行なった．実験 1では，CPUコア数を変更しながらデータ
転送時間を計測した．実験 2～5では，データ転送プログラム
の CPUコア数は n=14で計測を行なった．CPUコア数 n=14

で計測を行ったのは，転送タイミング制御の実験と同様，コア
数が多いほどオーバヘッドは分かりやすく，また表 1 に示す

図 6 InfluxDB の CPU 負荷率 (n=14，並列転送版，低性能解析
サーバ)

図 7 InfluxDB の CPU 負荷率 (n=14，並列転送版，高性能解析
サーバ)

図 8 InfluxDBの CPU負荷率 (n=14，並列転送版，低性能解析サー
バ＋転送タイミング制御あり)

ように収集サーバの 1CPUあたりのコア数は 14であるためで
ある．実験 2では，データ転送プログラムと CPU負荷ベンチ
マークを同時に動作させた際の相互影響を計測した．実験 3で
は，データ転送プログラムと CPU負荷ベンチマークに加えて
io負荷ベンチマークも同時に動作させた際の相互影響を計測し
た．実験 4 では，実験 3 の計測時の CPU 負荷率を計測した．
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図 9 InfluxDBの CPU負荷率 (n=14，並列転送版，高性能解析サー
バ＋転送タイミング制御あり)

実験 5では，実験 3の計測時の各プロセスのコア遷移を計測し
た．転送コア制御は，転送側で毎秒 Idle 率の高いコアを検出
し，該当コアで 4 コア分 (または端数分) のデータの転送を行
わせることで実装した．そのため，転送は全コアではなく”n/4

の切り上げ”個のコアで実行される．該当コアで転送するデー
タ量は，1コア転送版にて転送に 1秒以上かからないコア数分
とした．
4. 3. 2 実 験 結 果
実験 1のデータ転送時間の結果を図 10に示す．図中の各点
がコアを表している．CPUコア数 n=14にて，3つのコアでは
4コア分，1つのコアでは端数の 2コア分のデータを転送して
いるため，一部転送時間が短くなっている．nが 4以下の場合
は 1コア転送版と同等の転送時間になっていることが読み取れ
る．また，n が 4 より大きい場合はおおよそ n=4 の時と同等
の転送時間になっているが, CPUコア数の増大に伴い転送時間
および転送時間のばらつきが増大していることが読み取れる．
これは，複数の Idleコアから同時に転送を行うようになること
で，InfluxDB側の負荷等により転送時の Idle時間が増加する
オーバヘッドが発生したためであると推察される．

図 10 データ転送時間 (転送コア制御)

データ転送プログラムと CPU負荷ベンチマークを同時に動

作させた際の相互影響を計測した実験 2の結果を表 5に示す．
データ転送プログラムの CPUコア数は n=14，つまり転送を
実行するコアは 4つで計測した．CPU負荷ベンチマークとし
て，UnixBench のテストケースの一つで整数演算処理を行う
dhry2regを使用し，10個のコアで実行した．データ転送プロ
グラムとベンチマークプログラムをそれぞれ単独で動作させた
場合と同時に動作させた場合を比較し，データ転送時間伸び率，
ベンチマーク値劣化率，ベンチマーク実行時間伸び率を算出し
た．表には 3回計測の平均の値を用いた．表 5より，伸び率お
よび劣化率が全て 1.00 であることから，同時動作においても
互いにほとんど影響を与えていないことが分かる．これは，転
送コア制御により CPU負荷率の低いコア (ベンチマークの動
作していないコア)が検出され，転送処理が実行されたためで
あると推察される．よって，転送コア制御を行うことで，転送
処理とベンチマークの動作するコアを分割することが可能であ
り，その場合互いに性能劣化を起こさずに実行できることが分
かる．

表 5 dhry2reg(10 コア) の動作時 (コア指定あり)

データ転送時間 ベンチマーク値 ベンチマーク
実行時間

単独動作 0.61 秒 26247.8 13.3 秒
同時動作 0.61 秒 26167.4 13.2 秒
伸び率/劣化率 1.00 1.00 1.00

データ転送プログラムと CPU負荷ベンチマークに加えて io

負荷ベンチマークも同時に動作させた際の相互影響を計測した
実験 3の結果を表 6に示す．CPUコア数 n=14でのデータ転送
プログラムと同時に，CPU負荷ベンチマークである dhry2reg

を 10コア，io負荷ベンチマークである stress ioを 4コアで実
行させた場合の，dhry2reg とデータ転送プログラムの性能劣
化を分析した．表には 3回計測の平均の値を用いた．なお，ベ
ンチマークが動作するコアは 14コアの範囲内では指定せずに
計測を行なった．表 6より，転送処理は多少劣化しているが，
dhry2reg ベンチマークではほとんど性能劣化が発生していな
いことが読み取れる．これは，CPU負荷の低いコアを検出し
て転送を行わせる転送コア制御により，同一 CPUコア上で転
送処理と stress ioベンチマークが同時に動作し，それらと異な
るコア上で dhry2regベンチマークが動作したためであると推
察できる．

表 6 dhry2reg(10コア)と stress io(4コア)の動作時 (コア指定なし)

データ転送時間 ベンチマーク値 ベンチマーク
実行時間

単独動作 0.61 秒 26247.8 13.3 秒
同時動作 0.62 秒 26187.5 13.2 秒
伸び率/劣化率 1.03 1.00 1.00

実験 4では，実験 3の計測時の各コアの CPU負荷率を計測
し，ベンチマーク特性を確認した．なお，ベンチマークが動作
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するコアは 14 コアの範囲内では指定せずに計測を行なった．
結果を図 11～14に示す．図 11より，15～24秒でユーザレベル
の CPU負荷率が 100%近くなっていることが読み取れる．こ
れは，dhry2regベンチマークは整数演算の繰り返し処理を行う
ためであると考えられる．また，図 12，13，14より，システム
レベルの CPU負荷率やディスク I/Oリクエスト待ち，idle時
間が多く発生していることが読み取れる．これは，stress ioベ
ンチマークは syncシステムコールによるディスクキャッシュ
同期の繰り返し処理を行うためであると考えられる．

図 11 CPU 負荷率 (ユーザレベル)

図 12 CPU 負荷率 (システムレベル)

図 13 CPU 負荷率 (ディスク I/O リクエスト待ち)

図 14 CPU 負荷率 (idle 時間)

実験 5では，実験 3の計測時の各プロセスのコア遷移を計測
した．結果を表 7 に示す．dhry2reg ベンチマークはほとんど
コア遷移していないことが読み取れる．これは，dhry2regベン
チマークはユーザレベル 100%で動作し続ける (OSが遷移させ
ない)ためであると考えられる．また，データ転送プログラム
と stress ioベンチマークは比較的コア遷移の割合が高いことが
読み取れる．データ転送プログラムは，実行した約 20秒間の
うち，dhry2regベンチマークが動作している 10秒ほどの間は
dhry2regベンチマークが動作していないコアを使用し，それ以
外ではほとんど毎回使用するコアが遷移していたため，コア遷
移の割合は平均 0.50ほどになった．stress ioベンチマークも同
様に，dhry2regベンチマークが動作している間は dhry2regベ
ンチマークが動作していないコアを主に使用していた．また，
全体を通して処理の繰り返し毎に 4コア中 1コアが遷移するこ
とが多く，コア遷移の割合は平均 0.25ほどになった．これは，
stress ioベンチマークはディスク I/Oリクエスト待ちやアイド
ル時間が多く，コア遷移しやすいためであると考えられる．

表 7 コア遷移の割合

データ転送プログラム 0.50

dhry2reg 0.01

stress io 0.25

5. まとめと今後の予定
本報告では，データ転送の効率化手法として，転送タイミン

グ制御と転送コア制御を行い，その効果を評価した．その結果，
低性能解析サーバ使用時においても，転送タイミング制御を行
うことで，高性能解析サーバ使用時と同等の転送時間で転送で
きることが分かった．また，転送コア制御を行うことで，転送
処理による同一 CPU上で動作する処理の性能劣化を抑えられ
ることが分かった．今後は，コアごとの転送タイミングをずら
す転送タイミング制御において，より効率の良いずらし方の検
討を行う．また，転送側で CPU負荷の低いコアを検出して転
送を行わせる転送コア制御にて，CPU負荷の低いコアのより
適切な予測・抽出方法についても検討していく．
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量子ランダムアクセスメモリ上での関係データベースの構成法の一検討
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あらまし 量子コンピュータでは，量子的な重ね合わせ状態にあるデータに対して同時並列的に演算を行うことが可
能であり，この性質は多くの量子アルゴリズムにより利用されている．しかし，量子的な重ね合わせ状態を準備する
過程が効率的に行えなければ，量子アルゴリズムの古典アルゴリズムに対する優位性が失われる可能性がある．その
ため，量子計算で用いるデータを量子的な重ね合わせ状態として効率的に準備する技術は非常に重要であり，近年盛
んに研究されている．本研究では，ゲート型量子コンピューターにおける量子状態準備において関係データベースの
概念を導入し，その基本的な実装や計算量の見積もりについて検討を行う．本研究で提案する量子版のデータベース
システムは，今後量子計算の基盤技術として重要な役割を果たすことが期待される．
キーワード データベース技術，量子コンピューティング，量子情報技術，QRAM，問い合わせ処理

1 は じ め に
量子コンピュータでは，量子的な重ね合わせ状態にあるデー
タに対して同時並列的に演算を行うことが可能である．1992年
に提案された Deutsch–Jozsaのアルゴリズム [1]は，そのよう
な量子コンピュータの性質を利用し，古典計算に対する量子計
算の優位性を示した初めてのアルゴリズムである．Deutschら
は量子コンピュータに有利で実用性に乏しい問題設定ではある
ものの，古典コンピュータで指数回数オラクル 1に質問する必
要があるのに対し，量子コンピュータでは 1回の質問で問題を
解くことができると示した．その後，1990年代から 2000年代
にかけて，現在でも活発に議論される Groverのアルゴリズム
や Shorのアルゴリズムといった量子アルゴリズムが多く提案さ
れた [2–4]．2010年代以降は量子機械学習などのより応用的な
アルゴリズムが提唱され，量子コンピュータの産業応用への期
待が高まっている [5–12]．また，ハードウェアに目を向けてみ
ると 1999年に NECの中村らが超伝導量子ビット (qubit)の基
礎となるクーパー対箱を実証して以降，目覚ましい勢いで研究
開発が進められている [13–19]．IBMは 2023年に 1121 qubit

の量子プロセッサーを発表し，さらに 2030年頃には誤り訂正
機能を持ったプロセッサを開発することを目標としている 2 ．
ゲート型量子コンピュータでの計算は大きく分ければ 3つの
手順に分けられる．1つ目は量子状態の準備，2つ目は量子ア
ルゴリズムを用いた計算，3つ目は量子状態からの結果の読出
しである．これら 3つの手順のうち，ボトルネックになること
が特に懸念されているのは，1つ目の量子状態の準備と 3つ目
の量子状態からの結果の読出しである．例えば，線形方程式を
解く HHL アルゴリズム [4] では，N 次元のベクトル x, b と，

1：本稿においてオラクルとは，正解を出力する何らかの量子回路を意味する．
2：https://www.ibm.com/quantum/blog/quantum-roadmap-2033, [Online;

accessed 7-Jan-2024]

N ×N 次元の行列 Aに対して，連立１次方程式 Ax = bの解
x = A−1bを O(poly(N))の計算量で量子状態に埋め込むアル
ゴリズムである．しかし，このアルゴリズムではベクトル bが
振幅符号化により量子状態埋め込まれていることを前提してい
るうえ，結果の読み出しについても，愚直に行った場合 O(N)

回アルゴリズムを繰り返さなければならない．量子状態からの
結果の読出しにおけるボトルネックは，結果を格納した量子状
態の測定時に重ね合わせ状態が壊れることに由来しており，ア
プリケーションの工夫などで対応される [20, 21]．一方，量子
状態の準備に関しては，効率的な量子ランダムアクセスメモリ
(QRAM) [22–27] の存在が仮定されることが多い．しかしな
がら，QRAMの存在を仮定しただけでは実世界の複雑で互い
に関係を持ったデータを，量子状態にエンコードするには非効
率的である可能性がある．古典コンピューティングにおいても
データが膨大になると，データベースでのデータの検索やその
データのメモリ上への配置は大きなボトルネックとなる場合が
多い．これらの課題を解決するうえで強力なツールとなるのは
データベース管理システム (DBMS) である [28]．我々は，古
典的な関係データベースシステムの手法を量子状態準備に導入
することで複雑で互いに関係を持ったデータを効率的に量子的
な重ね合わせ状態として準備することができると考えた．
本研究では，ゲート型量子コンピューターにおける量子状態

準備において，関係データベースの概念を導入する．DBMS

の中でも，最も広く使われている関係データベース管理システ
ム (RDBMS) での問い合わせ処理において重要な演算は，結
合演算 (join) である [28, 29]．古典コンピュータにおける結合
演算には，nested-loop join，hash join，sort-merge join など
方法が用いられているが，量子コンピューター上での結合演算
ではこれらの手法をそのまま流用することはできず，量子コン
ピューターで実現可能な方法を検討する必要がある．本稿では
特に，結合演算に重きを置いて，ゲート型量子コンピューター
における関係データベースの構成法について検討を行う．今回
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提案する構成法は大きく 2つに分けられる．1つ目は，QRAM

上での関係データベースの構成である．我々は，参照先のリレー
ションのタプルの QRAM 上でのアドレスを foreign key と一
緒に保存しておくことにより，高速な結合演算が実行可能であ
ることを示す．2 つ目は，近似的な振幅符号化 (Approximate

Amplitude Encoding; AAE)を用いた関係データベースの構成
である．AAE は QRAM と比べてゲート数が少なく済み，よ
り near-termな技術であると考えられる．我々は，AAEに適
した結合演算手法の候補として，Grover のアルゴリズムを用
いた結合演算を提案する．また，QRAM，AAEいずれを用い
た量子版関係データベースにおいても実行可能な汎用的な結合
演算も提案する．この手法は，リレーションのタプルの数が非
常に小さいケースでは，高速に結合演算が可能であり，事前に
用意する QRAMなどを削減できるといった利点がある．複雑
で互いに関係を持ったデータを効率的に量子状態にエンコード
することができる量子版のデータベースシステムは，今後量子
計算の基盤技術として重要になる可能性がある．
本稿の構成は以下の通りである．まず，第 2 節ではデータ
を量子的な重ね合わせ状態としてエンコードする手法である，
QRAMと AAEを紹介し，第 3節ではデータ検索を行う量子
アルゴリズムである Groverのアルゴリズムを紹介する．そし
て，第 4節において，本稿で提案する量子版のデータベースシ
ステムの構成法について述べ，第 5節では，その構成法につい
て考察を行う．最後に，第 6節で本稿のまとめを述べる．

2 データの量子状態へのエンコーディング
データのアドレスを量子状態 |i⟩で与えて，そのアドレスに
対応する nビットのデータ Di = {0, 1}n を量子状態 |Di⟩とし
て取り出す機能を量子ランダムアクセスメモリ (QRAM)と呼
ぶ．QRAMは，具体的には以下で表される機構である [22]．∑

i

|i⟩ |0n⟩ QRAM−−−−→
∑
i

|i⟩ |Di⟩ (1)

古典的なランダムアクセスメモリとの違いは，アドレスは重ね
合わせ状態で与えられ，取り出されるデータも重ね合わせ状態
になっている点である．QRAMの機能はユニタリ変換として
実現されると仮定されることが多く，その具体的な実装方法は
現在盛んに研究されている．
しかしながら，厳密な QRAM では多くの量子ゲートが必
要となるため，近い将来での実現は難しいと考えられる．そ
こで，データの量子的な重ね合わせ状態へのエンコーディン
グ手法として，Parameterized Quantum Circuit (PQC) を用
いた近似的な振幅符号化 (Approximate Amplitude Encoding;

AAE) が提案されている [20]．この手法は，エンコードされ
た量子状態に誤差が生じることと引き換えに，少ないゲート
数で実装可能であるため，QRAMと比べて near-termな技術
であると考えられる．振幅符号化は，N = 2n 次元の実ベク
トル d = (d1, d2, · · · , dN )⊤ を以下のように n量子ビット状態
|DAE⟩の振幅として埋め込む符号化方法である．

|DAE⟩ =
N∑
j=1

dj |j⟩ (2)

AAEでは，ユニタリ変換 UAAE(θ)で表される PQCを用いる
ことで，式 (2)で表される状態を近似する．ただし，θは PQC

のパラメータのベクトルである．

UAAE(θ) |0n⟩ =
N∑
j=1

aj |j⟩ (3)

ここで，AAEの目標は aj = dj ∀j を O(ln)のゲート数で達成
することである．lは回路の深さであり，O (poly(n))程度の大
きさであると想定されている．つまり，AAEを用いることで，
O (poly(n))程度のゲート数で，データを効率的に量子状態に
エンコードすることができると考えられている．ただし，事前
に UAAE(θ)のパラメータ θ をデータ dに合わせて学習させる
必要がある．
以上のように，データを量子的な重ね合わせ状態にエンコード

する技術として QRAMと AAEを取り上げた．しかしながら，
これらの技術だけでは実世界の複雑で互いに関係を持ったデー
タを，量子状態にエンコードするには非効率的である可能性が
ある．例えば図 1に示すリレーション STUDENT，LAB，そ
して問い合わせ STUDENT 1STUDENT.Lname=LAB.Lname LAB

を考える。これらの内ある 1つのリレーションや問い合わせ結
果を選び，そのタプルすべてを計算基底符号化により量子的な
重ね合わせ状態としてエンコードする場合，ナイーブな実装
では，すべてのリレーションや問い合わせに対して 1 つずつ
QRAMあるいは PQCを用意する必要がある．

3 Groverのアルゴリズム
Groverのアルゴリズムはオラクル f : {0, 1}n → {0, 1} が与

えられたときに，f (x0) = 1 を満たす x0 を高確率で効率的に
得ることができるアルゴリズムである [2]．ここでは簡単のた
め，f (x0) = 1 を満たす x0 はただ一つだけ存在するものとす
る．以下にアルゴリズムの概要を示す．
（ 1） まず，n 量子ビットの状態 |0n⟩を準備する．そして，

|0n⟩ に対しての各量子ビットに対して Hadamard 変換を作用
させ，以下の量子状態 |ψ⟩を得る．

|ψ⟩ = H⊗n |0n⟩ (4)

（ 2） 続いて，オラクルが以下のようなユニタリ変換 Uf で
実装されているものとして，この Uf を |ψ⟩作用させる．

Uf |x⟩ =

− |x⟩ for x = x0

|x⟩ otherwise
(5)

（ 3） さらに，|ψ⟩に対する反転を行う以下のユニタリ変換
Uψ を Uf |ψ⟩作用させる．

Uψ ≡ I − 2 |ψ⟩ ⟨ψ| (6)

ただし，I は単位行列である．なお，Uψ はユニタリ変換
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Sname Address Lname

Akari Hongo …, Tokyo Obara Lab

Yayoi Asano …, Tokyo Asuke Lab

Hajime Komaba …, Tokyo Obara Lab

Sora Kashiwa …, Chiba Obara Lab

Rin Tanashi …, Tokyo Asuke Lab

Lname Professor

Obara Lab Sakura Obara

Asuke Lab Gohei Asuke

Sname Address Lname Lname Professor

Akari Hongo …, Tokyo Obara Lab Obara Lab Sakura Obara

Yayoi Asano …, Tokyo Asuke Lab Asuke Lab Gohei Asuke

Hajime Komaba …, Tokyo Obara Lab Obara Lab Sakura Obara

Sora Kashiwa …, Chiba Obara Lab Obara Lab Sakura Obara

Rin Tanashi …, Tokyo Asuke Lab Asuke Lab Gohei Asuke

STUDENT LAB

STUDENT ⋈STUDENT.Lname=LAB.Lname LAB

図 1 リレーションの例．リレーション STUDENTの属性 Labはリレーション LABを参照する foreign keyである．リ
レーション LABの属性 Nameはリレーション LABの primary keyである．何らかのアプリケーションで問い合わ
せ STUDENT 1STUDENT.Lname=LAB.Lname LAB の結果を量子的な重ね合わせ状態にエンコードする必要が生じた場
合，ナイーブな実装では，STUDENT 1STUDENT.Lname=LAB.Lname LAB に対して 1つの QRAMあるいは PQCを
用意する必要がる．量子版の関係データベースシステムでは，リレーション STUDENTと LABを保存した QRAM

を用いて STUDENT 1STUDENT.Lname=LAB.Lname LABの結果をを高速に得ることを目指す．

Ur ≡ |ψ⟩ ⟨0n| を用いると，以下のように表すことができる．

Uψ = Ur (I − 2 |0n⟩ ⟨0n|)U†
r (7)

本節の場合，Ur = H⊗n である．
(2), (3)を

√
N回繰り返したのちに状態を測定すると，1−1/N

以上の確率で x0 を得ることができる．
Groverのアルゴリズムではオラクルへの質問回数がO(

√
N)で

あり，古典的な全探索のアルゴリズムに対して 2乗加速が実現
されている．Groverのアルゴリズムを現実世界の問題に適用す
るには，まず，オラクルをユニタリ変換 Uf の形で量子回路で実
装する必要がある．また，上述のアルゴリズムでは，Ur = H⊗n

となっており，|ψ⟩は，nビットで表現可能な N = 2n 通りの
値すべてが等しく重ねあわせられた状態となっている．つまり，
現実世界のデータベースに，Grover のアルゴリズムを適用す
るには，所望のデータのみを重ね合わせ状態としてエンコード
するユニタリ変換 Ur が必要である．

4 提 案 手 法
量子デバイスにおいても古典コンピュータにおける関係デー
タベースシステムと同様に，STUDENT と LAB の 2 つの
リレーションのみを保存しておく．そのうえで，問い合わせ
STUDENT 1STUDENT.Lname=LAB.Lname LAB に対して，効率

的にその結果を返すことを目指す．
QRAMは 2節で述べたように，非常に多くのゲート操作が必

要になるため，近い将来での実現は難しいと考えられる．一方，
AAEを用いたエンコーディングはQRAMと比べて near-term

な技術であると考えられる．ただし，あくまで近似的なエン
コーディングしか行うことができず，エンコーディング結果に
必ずエラーが生じるため，応用先に制約が生じる．本節では，
QRAM用いたときと，AAEを用いたときの量子版関係データ
ベースシステムの構成法に関して，主に結合演算に焦点を当て
て検討を行う．

4. 1 QRAMを用いた関係データベースの構成
本項では図 2 に示すリレーションの QRAM 上での配置を

例に，QRAM 上での関係データベースの構成法を議論する．
図 2 では，4 つの QRAM を使用し，それぞれの QRAM に
STUDENT と LAB のインデックスファイルとデータファイ
ルが保持されている．各インデックスファイルにはデータファ
イルの QRAM 上のアドレスを指し示すポインタを保存する．
なおインデックスファイルのレコードは，QRAM1，QRAM3

上でアドレスの 0 から隙間なく敷き詰められているものとす
る．QRAM2，QRAM4 にはデータファイルが保存されている．
データファイルのレコードは，インデックスファイルのレコー
ドのように QRAM上でアドレス 0から順に敷き詰めていく必
要はない．ただし QRAM2 では，STUDENTのレコードに加
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Address Data field

0 (invalid)

2 Asuke Lab Gohei Asuke

3 Obara Lab Sakura Obara

1 (invalid)

Address Data field Pointer

0 Sora Kashiwa …, Chiba Obara Lab 3

1 (invalid)

2 (invalid)

3 Yayoi Asano …, Tokyo Asuke Lab 2

4 Hajime Komaba …, Tokyo Obara Lab 3

5 Akari Hongo …, Tokyo Obara Lab 3

6 (invalid)

7 Rin Tanashi …, Tokyo Asuke Lab 2

STUDENT data file

LAB data file

Address Pointer

0 3

1 5

2 0

3 7

4 4

5 (invalid)

6 (invalid)

7 (invalid)

STUDENT index file

Address Pointer

0 3

1 2

2 (invalid)

3 (invalid)

LAB index file

QRAM1 QRAM2

QRAM3 QRAM4

図 2 リレーション STUDENTと LABの QRAM上での配置の例．4つの QRAMそれぞれに，STUDENTと LABのイ
ンデックスファイルとデータファイルが保持されている．各インデックスファイルにはデータファイルのレコードの
QRAM上のアドレスを指し示すポインタを保存する．なおインデックスファイルのレコードは，QRAM1，QRAM3

上でアドレスの 0 から隙間なく敷き詰める．QRAM2，QRAM4 にはデータファイルが保存されており，QRAM2 で
は，STUDENTのタプルに加えて LABのレコードを参照するためのポインタも保存する．データファイルのレコー
ドはインデックスファイルのように QRAM 上でアドレス 0 から順に敷き詰めていく必要はない．なお，本稿では
STUDENT と LABを別々の QRAM 上に保存するものとしたが，同一の QRAM 上に保存することも可能であり，
どちらがより効率的かは議論の余地がある．

えて LABのレコードを参照するためのポインタも保存する．
a ) データベースの更新
リレーション STUDENT(LAB)に対してタプルの挿入が生
じた場合は，QRAM2(QRAM4)の空いているアドレスに新た
なレコードを書き込む．またそれと同時に，QRAM1(QRAM3)

の末尾に新たなレコードを書き込んだアドレスの書き込む．
一方，STUDENT(LAB) のタプルの削除が生じた場合は，
QRAM1(QRAM3) の対応するポインタを削除し，代わりに
末尾のアドレス上に保存するポインタをその位置に書き込む．
ただし，LABのタプルを削除しそれを伝搬させる場合は，削除
される LAB のタプルのレコードを参照する STUDENT のタ
プルのレコードを指し示すインデックスファイルのポインタも
削除する．磁気ディスク等の古典記憶装置上でデータファイル
を保存する場合，レコードの削除に際して効率的なデータの読
み出しなどのためにデータファイルを物理的に再配置する必要
が生じるケースがある．しかしながら，QRAMはあらゆるア
ドレスのデータを同時並列的に読み出す機能が備わっていると
仮定されるため，我々はデータファイルのレコードを QRAM

上でアドレス 0から順に敷き詰めるように再配置する必要がな
いと考えている．このようにレコードの QRAM上のアドレス
が変更されることがないため，QRAM2 で LABのレコードの
アドレス (ポインタ)を保持していたとしても，それを高頻度で
書き換えるといった不利益は生じない．
b ) データベースからのデータの取得
まず，STUDENT の全タプルを計算基底符号化による重ね

合わせとして量子状態にエンコードする手順を説明する．最初
に，インデックスファイルにアクセスするため，QRAM1 で有
効なアドレスの重ね合わせ状態準備する．

|0⟩ |0⟩ |0⟩ →
4∑
i=0

|i⟩ |0⟩ |0⟩ (8)

この操作のナイーブな実装の一例として，以下の実装が考えら
れる．
（ 1） QRAM1 に有効・無効を表す 1量子ビットのフラグを
用意する．
（ 2） QRAM1 でアドレス 0 からアドレス α までが有効な
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場合は，0から 2β − 1 <= αを満たす最大の β ∈ Zについて，0

から 2β − 1 <= αまでの重ね合わせ状態∑2β−1
i=0 |i⟩をアダマー

ルゲートを用いて準備する．
（ 3） QRAM1 に (2)で準備したアドレスを渡し，各アドレ
スに格納されたポインタと有効・無効フラグを得る．
（ 4） 有効・無効フラグを測定する．無効が測定された場合
は，(2)–(3) を繰り返す．繰り返し回数の期待値は，最悪のケー
スでも 2回未満である．
しかしながら，上述の手順はユニタリでない欠点があり，より
優れたアルゴリズムは今後の研究課題である．次に，QRAM1

を用いて，STUDENTデータファイルへのポインタをエンコー
ドする．

4∑
i=0

|i⟩ |0⟩ |0⟩ QRAM1−−−−−→
4∑
i=0

|i⟩
∣∣∣P STUDENT
i

〉
|0⟩ (9)

ただし，P STUDENT
i ∈ {0, 3, 4, 5, 7}は STUDENTのインデッ

クスファイルに含まれるポインタを表す．最後に QRAM1 を
用いて，STUDENTデータファイルを取得する．

4∑
i=0

|i⟩
∣∣∣P STUDENT
i

〉
|0⟩

QRAM2−−−−−→
4∑
i=0

|i⟩
∣∣∣P STUDENT
i

〉 ∣∣∣tSTUDENT
i

〉
(10)

ただし，tSTUDENT
i は STUDENT リレーションのうちの 1

つのタプルを表す．なお，tSTUDENT
i には図 2 に示すように，

LAB のタプルを参照するためのポインタも含まれている．式
(8) から式 (10) までの操作により，STUDENT の読み出しは
完了する．LAB のリレーションの取得も，STUDENT での
ケースとまったく同様の手順により行うことができる．さら
に，STUDENT 1STUDENT.Lname=LAB.Lname LAB の結果は，
STUDENT の取得の手順に 1つステップを加えるだけで可能
となる．式 (10) の状態を準備したうえで，|tSTUDENT

i ⟩の LAB

のタプルを参照するためのポインタ部分を QRAM4 に渡す．
それにより，STUDENT と LAB の結合演算が自然と実行さ
れ，STUDENT 1STUDENT.Lname=LAB.Lname LAB の結果が得
られる．

4∑
i=0

|i⟩
∣∣∣P STUDENT
i

〉 ∣∣∣tSTUDENT
i

〉
|0⟩

QRAM2−−−−−→
4∑
i=0

|i⟩
∣∣∣P STUDENT
i

〉 ∣∣∣tSTUDENT
i

〉 ∣∣∣tLAB
i

〉
(11)

以上のように，は結合演算は単にQRAMの読み出し操作だけに
よって完結する．そのため，式 (8)の操作とQRAMの読み出し
にかかる時間が量子ビット数 nに対して，いずれも O(poly(n))

であれば，STUDENT 1STUDENT.Lname=LAB.Lname LAB の
取得にかかる時間のオーダーも O(poly(n)) となる．つまり，
QRAM上においても関係データベースを構成することで，結
合されたリレーションも高速に取得することが可能となる．

4. 2 AAEを用いた関係データベースの構成
本節では，図 1 に示すリレーションの具体的な例

は用いず，より一般に議論を行う．まず，リレーション
R(A1, A2, · · · , AmR), S(B1, B2, · · · , BmS) に対応した量子状
態として |R⟩，|S⟩を以下の式 (12)–(13)のように定義する．

|R⟩ =
KR∑
j=1

∣∣∣tRj 〉 =
1√
KR

KR∑
j=1

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉
(12)

|S⟩ =
KS∑
j=1

∣∣∣tSj〉 =
1√
KS

KS∑
j=1

∣∣∣wj1, wj2, · · · , wjmS

〉
(13)

こ こ で ，Ai, Bi は そ れ ぞ れ R, S の 属 性 ，tRj =<

vj1, v
j
2, · · · , vjmR

>, tSj =< wj1, w
j
2, · · · , wjmS

> は R, S のタプ
ル，vji , wji はタプル tRj , t

S
j の Ai, Bi に対応する値である．ま

た，KR,KS はそれぞれ R, Sのタプルの数であり，mR,mS は
R, Sの属性の数である．これらの |R⟩と |S⟩は以下の関係式を
満たす AAE のユニタリ変換 UrR , UrS で近似的に準備される
ものとする．

UrR |0nR⟩ ∼ |R⟩ (14)

UrS |0nS⟩ ∼ |S⟩ (15)

ただし，nR と nS は Rと Sのタプルのビット長である．
a ) データベースの更新
リレーション R, Sに対してタプルの挿入・更新・削除などが

生じた際には，PQCの再学習が必要となる．そのため，保存
されたデータがわずかに更新された場合などに，効率的に θを
学習するための手法を研究することが今後の課題になると考え
られる．
b ) データベースからのデータの取得
データベースから R と S を取得するには，基底状態に対し

て UrR , UrS を作用させるだけでよい．一方，R 1 S を取得
するにはより複雑な操作が必要となる．まず，R と S の直積
R×Sを量子状態で表す．これは単純に |R⟩と |S⟩のテンソル積
|R× S⟩ = |R⟩ ⊗ |S⟩で実現される．そして，結合条件を表すユ
ニタリ変換 Uf を準備し，結合条件を満たした R× Sのタプル
に対応する量子状態の振幅を Groverのアルゴリズムにより大
きくすることで，結合演算に相当する操作が実現される．なお，
式 (7)中の Ur は本節の例では UrR ⊗UrS となり，Uψ = UrR ⊗
UrS

(
I − 2 |0nR+nS ⟩ ⟨0nR+nS |

)
U†
rR⊗U

†
rSとなる．また，オラク

ルへの質問回数はO(
√
KRKS/min(KR,KS))となる．したがっ

て，全体としてのゲート数は，Uψ と Uf で必要となるゲート数
Gψ, Gf を用いると，O

(
(Gψ +Gf )

√
KRKS/min(KR,KS)

)
となる．図 3 に，Grover のアルゴリズムを用いて結合演算に
相当する操作を行う際の量子回路を示す．ただし，図 3 では
mR = mS = 2とし，A1, A2, B1, B2 の値は，いずれも 4ビッ
トであるとした．

4. 3 汎用的な結合演算
本項では，QRAMと AAE，いずれを用いた関係データベー

スでも使用可能な汎用的な結合演算を提案する．前節と同様に，
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図 3 Groverのアルゴリズムを用いた結合演算を行うための量子回路．リレーション R, Sは AAEのユニタリ UrR , UrS で
近似的にエンコードされる．図中の Gは G ≡

(
UrR ⊗ UrS

(
I − 2 |0nR+nS)⟩ ⟨0nR+nS |

)
U†
rR ⊗ U†

rS

)
Uf として定義し

たユニタリ演算子であり，Groverのアルゴリズムの各繰り返しで 1回ずつ作用させる．

2つのリレーション R(A1, A2, · · · , AmR), S(B1, B2, · · · , BmS)

を仮定する．ただし，本節では R の属性 AmR は，S の属性
BmS を参照する foreign keyであるとし，R 1AmR

=BmS
Sに

対応する量子状態を得ることを考える．
ここから，帰納法的に結合演算の手法を示す．なお，本
項では状態の規格化定数は無視して表記する．まず，タ
プル tRj を保持する量子ビット |v1, v2, · · · , vmR⟩，tSj を保持
する量子ビット |w1, w2, · · · , wmR⟩，そして，2 量子ビット
の補助量子ビット (ancilla) |a0, a1⟩ からなる量子システム
|v1, v2, · · · , vmR⟩ |w1, w2, · · · , wmR⟩ |a0, a1⟩を考える．ここで，
a0 は結合演算の途中であることを表すフラグ，a1 は結合演算
のが完了していることを表すフラグとして用いる．このシステ
ムにおいて，以下のように tS0 から tSh−1 までが tRj と結合され
ているものとする．∑

j /∈π1(J )

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉
|0, 0, · · · , 0⟩ |00⟩

+
∑

(j,k)∈J

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉 ∣∣∣wk1 , wk2 , · · · , wkmR

〉
|01⟩ (16)

ただし，

J =
{
(j, k) ∈ Z2 | 0 < k < h ∧ j > 0 ∧ vjmR

= wk1

}
であり，π1 (·) は (j, k) の第一成分への射影である．また，集
合 J ′ を以下のように定義する．

J ′ =
{
(j, k) ∈ Z2 | 0 < k < h+ 1 ∧ j > 0 ∧ vjmR

= wk1

}
式 (16)に示す状態の |w1, w2, · · · , wmR⟩に対して，Sの h番目

のタプル tSh を書き込んでいく．最初に，vjmR
= wh1 であると

きに a0 を反転させ，以下の状態を得る．∑
j∈π1(J ′)\π1(J )

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉
|0, 0, · · · , 0⟩ |10⟩

+
∑

j /∈π1(J ′)

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉
|0, 0, · · · , 0⟩ |00⟩

+
∑

(j,k)∈J

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉 ∣∣∣wk1 , wk2 , · · · , wkmR

〉
|01⟩ (17)

次に，a0 = 1の場合，|w1, w2, · · · , wmR⟩に対して Sの h番目
のタプル tSh を書き込み，以下の状態を得る．∑

j∈π1(J ′)\π1(J )

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉 ∣∣∣wh1 , wh2 , · · · , whmR

〉
|10⟩

+
∑

j /∈π1(J ′)

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉
|0, 0, · · · , 0⟩ |00⟩

+
∑

(j,k)∈J

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉 ∣∣∣wk1 , wk2 , · · · , wkmR

〉
|01⟩ (18)

さらに，a0 = 1の場合 a1 を反転し，以下の状態を得る．．∑
j∈π1(J ′)\π1(J )

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉 ∣∣∣wh1 , wh2 , · · · , whmR

〉
|11⟩

+
∑

j /∈π1(J ′)

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉
|0, 0, · · · , 0⟩ |00⟩

+
∑

(j,k)∈J

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉 ∣∣∣wk1 , wk2 , · · · , wkmR

〉
|01⟩ (19)

最後に，vjmR
= wh1 であるときに a0 を反転させ，以下の状態

を得る．
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∑
j∈π1(J ′)\π1(J )

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉 ∣∣∣wh1 , wh2 , · · · , whmR

〉
|01⟩

+
∑

j /∈π1(J ′)

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉
|0, 0, · · · , 0⟩ |00⟩

+
∑

(j,k)∈J

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉 ∣∣∣wk1 , wk2 , · · · , wkmR

〉
|01⟩

=
∑

j /∈π1(J ′)

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉
|0, 0, · · · , 0⟩ |00⟩

+
∑

(j,k)∈J ′

∣∣∣vj1, vj2, · · · , vjmR

〉 ∣∣∣wk1 , wk2 , · · · , wkmR

〉
|01⟩

(20)

以上のように，tS0 から tSh−1 までが tRj と結合されていれば，
tSh を tRj と結合させることが可能である．また，tSk が 1つも結
合されていない状態に対して，tS0 を結合する場合も，全く同
じ手順において結合演算が可能である．したがって，上で述べ
た手順を繰り返すことで Rと Sの結合演算が実行可能である．
この手法による時間計算量は，多入力 CNOTゲートを ancilla

を用いて分解することで，システム全体の量子ビット数 n，S

のタプル数KS を用いると，O (KSpoly (n))となる．したがっ
て，KS が非常に小さいケースでは，高速に結合演算が可能で
ある．また，Sをエンコードする QRAMなどを準備する必要
がないといった利点がある．

5 考 察
QRAM 上での関係データベースにおける結合演算は，4. 1

節で述べたようにインデクシングによって QRAM上で自然と
実行でき，実行時間はリレーションのタプルのビット数を nと
すると，O(poly(n))となる（ただし，QRAMの読出し時間が
O(poly(n))であると仮定した）．古典の関係データベースシス
テムにおける結合では，少なくともリレーションのタプル数に
比例する項がコストとして発生するため，本手法は極めて高速
な結合演算である．しかしながら，この実装は（少なくとも現
時点では）foreign key と primary key が等しいときに結合す
る EQUIJOINでのみ適用できると考えられる．より一般の結
合，さらには選択を行うには，測定を用いる必要になる可能性
がある．このとき，Grover のアルゴリズムを用いることも考
えられるが，QRAMのエラーの観点からもGroverのアルゴリ
ズムの使用は近い将来では難しいと考えられる [24]．
一方，得られるデータにエラーが生じることが許容できる場
合，4. 2節で述べた AAEを用いた関係データベースの構成も
候補に挙がる．AAEではQRAMのようにアドレスに対応した
データを返す仕組みがないため，QRAMのような O(poly(n)

程度の時間での結合演算は不可能である．ただし，QRAMと
比べてケート数が少なく，また誤差も許容されるケースを想定
しているため，結合にグローバーのアルゴリズムが適用可能
であると考えられる [6]．Uf はmulti-controlled Xゲートで定
数個の ancillaを用いるなどの工夫により，O(poly(nR + nS))

のゲート数で実装できる．また，AAE に必要なゲート数は
O(poly(nR) + poly(nS))で十分であると考えられている [20]．

したがって，結合演算で必要なゲート数はO((poly(nR+nS)+

poly(nR) + poly(nS))
√
KRKS/min(KR,KS)) となることが

見込まれる．また選択に関しても，Uf に選択の条件を埋め込
むことで Groverのアルゴリズムを適用することが可能となる．
なお，Grover のアルゴリズムでは通常アルゴリズムの最後に
測定を行うが，AAEを用いた実装ではもとから量子状態にエ
ラーが含まれており，測定を行ったとしてもデータベースに含
まれないデータの振幅が 0にはならない．そのため，我々はア
プリケーションによって，Groverのアルゴリズムでは通常アル
ゴリズムの最後に測定を行うかどうか，考慮する余地があると
考えている．
選択と結合にかかわるクエリ最適化に関しては，今後の研究

課題である．古典の関係データベースでは結合よりも選択を先
に行うことで，I/Oコストや CPUコストの削減につながるが，
今回提案した量子版の関係データベースにおいても同様な最適
化が可能であるかは，注意して考えなければならない．特に，
Groverのアルゴリズムを用いた結合演算では，ユニタリ Ur を
繰り返し作用させなければならず，選択を Groverのアルゴリ
ズムを用いて先に行ったからといって，ゲート数や回路の深さ
の削減につながるとは限らない．また，選択に測定を用いると，
その後 Groverのアルゴリズムを用いた結合演算を行うことが
できない点にも注意が必要である．結合演算の種類の選択も最
適化の余地があり，例えば 4. 3節で提案した結合演算が他の手
法よりも有利になるケースもあると考えられる．
そして，今回提案した量子版の関係データベースシステム

は，量子デバイスだけで動作するものではなく，背後には古典
コンピュータや古典ストレージの存在を前提としている．デー
タベースのリレーションも，QRAM や PQC 上だけに保持さ
れているのではなく，古典のストレージにも保存されていなけ
ればならない．そのため，我々は古典システムと量子システム
の両方を合わせたシステム全体の最適化の余地も多く残されて
いると考えている．さらに，本研究ではデータベースとして関
係データベースを用いたが，量子コンピューティングで実デー
タを扱う際に最適なモデルが関係モデルであるかは不明である．
関係モデルよりも量子計算に適したデータモデルも今後検討す
る必要があると考えられる．

6 お わ り に
本稿では，量子回路上での関係データベースの実装方法につ

いて，特に結合に焦点を当てて検討を行った．我々は，主に 2

つの実装方法を提案した．1つ目は，QRAM上での関係データ
ベースの構成である．我々は，参照先のリレーションのタプル
の QRAM 上でのアドレスを foreign key と一緒に保存してお
くことで，高速な結合演算が実行可能であることを示した．2

つ目は，AAEを用いた関係データベースの構成である．AAE

は QRAMと比べてゲート数が少なく済み，より near-termな
技術であると考えられる．我々は，AAE に適した結合演算手
法の候補として，Grover のアルゴリズムを用いた結合演算を
提案した．
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また，QRAM，AAEいずれを用いた関係データベースにお
いても実行可能な汎用的な結合演算も提案した．この手法は，
リレーションのタプルの数が非常に小さいケースでは，高速に
結合演算が可能であり，Sをエンコードする QRAMなどを準
備する必要がないといった利点がある．
我々が知る限り，量子コンピューティングの分野に関係デー
タベースの考え方を導入したのは本研究が初めてだと考えられ
る．そのため，この分野における研究の余地は大きく残されて
いる．今後はクエリ最適化や，古典システムと量子システムを
合わせたデータベースシステム全体の最適化に関する研究が必
要となる．
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永続メモリ向けロックフリー索引Bz木に関する研究

中山 宗† 杉浦 健人† 石川 佳治† 陸 可鏡†
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Email: {nakayama, lu}@db.is.i.nagoya-u.ac.jp, {sugiura, ishikawa}@i.nagoya-u.ac.jp

あらまし 近年，主記憶に不揮発性メモリを用いた永続メモリ環境に注目が集まっている．永続メモリ環境では，障

害時においても主記憶のデータが消失せず，残ったデータを用いた復帰が可能となる．永続メモリの扱いは難しく，利

用を容易にするためのミドルウェアとして，永続メモリ向け索引構造の研究開発が行われている．永続メモリ向け索

引の 1つである Bz木は，任意のデータ型を扱えるという大きな長所を持つが，既存研究にてその性能の低さが指摘
されている．しかし，Bz木の使用していたライブラリの性能が低いこと，アルゴリズムに誤りが存在していたことか
ら，既存研究においては Bz木の性能が正しく測定されていない可能性がある．そこで本研究では，修正と改善を加え
た Bz木の性能を改めて評価することで，既存研究において Bz木の性能が過小評価されていたことを示す．
キーワード データ構造・索引，並列・分散処理，永続メモリ．

1 は じ め に

近年，主記憶に不揮発性メモリを用いた永続メモリ環境に注

目が集まっている．大規模な容量を備えつつ，従来の揮発性メ

モリに迫る性能を実現した，Intel Optane DC Persistent Memory
Modules（DCPMM）が 2019 年ごろに登場した．これにより，
DCPMMを用いた永続メモリ環境が実現可能となった．
永続メモリの長所の 1つは，主記憶に残ったデータを用いた
復帰が可能なことであるが，このような復帰を行うためには常

に復帰可能な状態を維持する必要がある．永続メモリ環境で

は障害発生時においても，不揮発性によりデータが消失せず，

消失せずに残ったデータを用いた復帰が可能である．しかし，

残ったデータを用いた復帰を行うためには，主記憶に残るデー

タを常に復帰可能な状態に維持する様々な工夫が必要となる．

例えば障害によってロックを取ったスレッドの情報が失われる

と，どのスレッドがロックを解除すべきか不明となり，ロック

をかけられたアイテムが残り続ける．このように，復帰可能な

状態を維持するために注意すべき点が多く存在するため，永続

メモリ上でのプログラムは非常に困難なものとなる．そこで，

永続メモリの利用を容易にするためのミドルウェアとして，永

続メモリ向け索引構造の研究開発が行われている．

永続メモリ向け索引の 1つである Bz木 [1]は，任意のデータ
型を扱えるという大きな長所を持つが，既存研究では性能が低

いと報告されている．FPTree [2]や LB+Tree [3]は，他の索引と
比較しより良い性能を示すことが報告されている．しかし，扱う

データに制約を課すことで性能を上げているため，扱えるキー

の種類が固定長 8バイトのみに限られる．また，PACTree [4]や
ROART [5]，DPTree [6]などのトライ木ベースの索引は，バイ
ナリデータに特化している．一方，B+ 木を拡張した Bz木は任
意のデータ型を扱うことができ，文字列型やユーザ定義型を扱

える汎用性を持つ．しかし，Lerschらによる実験 [7]において，
Bz木の性能が他の永続メモリ向け索引 [2, 8, 9]と比較し劣るこ

とが報告されている．

だが，既存研究においては，Bz木本来の性能が検証されてい
ない可能性がある．本研究グループでは，Bz 木が使用するラ
イブラリの 1つである Persistent Multi-Word Compare-and-Swap
（PMwCAS）命令 [10]を改善した．結果として，最大約 12倍の
性能改善が見られた．また，提案手法における Bz木のアルゴ
リズムには誤りが存在し，不整合が生じ得る．ゆえに，Lersch
らによる実験では，Bz 木の性能が正しく評価されていないと
考えられる．

そこで本研究では，Bz 木の元論文の手法に修正および改善
を加え，改めて Bz木の性能を評価する．そして，Bz木の性能
が既存研究において過小評価されていたことを示す．3章にて，
Bz木の元論文での手法の詳細を述べる．4章では，Bz木の元
論文での手法の問題点，改善の余地を述べ，改善方法を提案す

る．最後に 6章において，改善した Bz木の性能を検証する．

2 関 連 研 究

本章では，関連研究として索引構造における同時実行制御の

発展と，永続メモリ環境，Bz木が使用する Persistent Multi-Word
Compare-and-Swap（PMwCAS）命令について詳細を述べる．

2. 1 索引構造における同時実行制御の発展

データベースにおける索引構造にも，マルチスレッド環境

にてより良い性能を出すための工夫が凝らされてきた．Blink

木 [11]は，ロックの専有期間を短くするため，葉ノード間だけ
でなく中間ノード間にも兄弟リンクを付与した．OLFIT [12]は，
楽観的な排他処理を用いることで，読み取りのためのロックの

必要性を排除した．Bw木 [13]は，論理ページと物理ページを
分離し，木の変更を差分レコードと呼ばれる追記型のログを用

いて表すことでロックフリー化を実現した．本研究で扱う Bz
木もまた差分レコードによる更新を採用しており，PMwCAS命
令を用いることで永続メモリ環境におけるロックフリー化を簡
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略化している．

2. 2 永続メモリ環境

永続メモリ環境 [14]とは，主記憶に不揮発性メモリを用いた
環境である．高性能な不揮発性メモリである，Intel Optane DC
Persistent Memory Modules（DCPMM）の登場により，永続メ
モリ環境は実現可能となった．DCPMMの性能は複数の先行研
究 [7,15–18]によって報告されている．Lerschらによる実験 [7]
では，従来の揮発性メモリと比較し，読み込み帯域幅が約 3–8
倍，書き込み帯域幅が約 11–14倍低いことを観測した．
また，Compute Express Link（CXL） [19]を用いた永続メモ
リ環境の実現も注目されている．CXLはオープンインターコネ
クト規格の 1つであり，様々なデバイスへの高速な CPU接続
のために提案された．CXL はコヒーレントかつ帯域幅の広い
接続を実現するため，CXL で接続したメモリにバッテリーで
不揮発性を付与する [20] ことで，永続メモリとしても利用で
きる可能性が示されている．Fridmanらは DCPMMを模倣して
CXL メモリにアクセスした際の性能を検証し，DCPMM と比
較して CXLメモリが高い帯域幅を持つこと示した [21]．一方
で，Persistent Memory Development Kit（PMDK）などを利用し
た永続メモリ特有のプログラミングは CXLメモリであっても
必須であり，データ構造や手続きの改善は依然として求められ

ている．

2. 3 Persistent Multi-Word Compare-and-Swap

Persistent Multi-Word Compare-and-Swap（PMwCAS）命令 [10]
は，Wangらによって提案された，永続メモリ上の複数ワード
をアトミックかつロックフリーに更新する命令である．対象と

なるメモリのデータを書き換える直前に，書き換え前のメモリ

の持つデータが想定通りであることを確認することで，ロック

フリーなメモリの書き換えを実現する．Wangらの PMwCAS命
令のアルゴリズムは Multi-Word Compare-and-Swap（MwCAS）
命令の 1つである CASNアルゴリズム [22]を拡張したもので
ある．

CASNアルゴリズムおよびWangらによる PMwCAS命令の
アルゴリズムは，確保したメモリ領域のガベージコレクション

を必要とする欠点を持つ．本研究グループでは，既にガベージ

コレクションを必要としない PMwCAS命令のアルゴリズム [23]
を提案し，性能の改善を達成している．本研究では PMwCAS
命令の改善が，PMwCAS命令を使用する Bz木の性能に及ぼす
影響についても評価する．

3 Bz木概要

Bz木 [1]は PMwCAS命令を用いて B+ 木を拡張したロック

フリーの索引構造である．本章では，Bz木の元論文での構造と
操作の詳細を述べる．Bz木の構造を述べた後，Bz木がサポー
トするノード操作の一部，構造変更操作の詳細を述べる．

3. 1 構 造

Bz木は，Bz木の根を指すルートポインタと，複数の中間ノー

ルート
ポインタ

中間
ノード

葉ノード

レコードメタデータ

ヘッダ

ヘッダ

差分レコード用

図 1 Bz 木の構造

ドと葉ノードからなる．全体像を図 1に示す．ルートポインタ
が根となる中間ノードへのポインタ，中間ノードが子となる中

間ノードまたは葉ノードへのポインタを持つ．これにより，全

体として木構造を構築する．

図 1に示すように，各ノードはヘッダと，複数のメタデータ
からなるメタデータ列，複数のレコードからなるレコード列

を持つ．ヘッダは，ノードの大きさやレコード数，後述するス

テータスなど，ノード自身の情報が格納される．ヘッダが持つ

ステータスは，表 1 に示す情報を持つ．メタデータは 1 つの
レコードに対して 1つ存在し，対応するレコードのメモリ上で
の位置など，対応するレコードの情報を格納する．レコードは

キーとペイロードの組からなる．中間ノードのペイロードは葉

ノードへのポインタである．

Bz木は Bw木 [13]と同様に，木への変更を差分レコードに
よって表す．差分レコードは対象ノードへの変更（レコードの

追加・更新・削除）を表すレコードであり，葉ノードの空き領域

に順に格納される．つまり，差分レコードの順序はノードに対

して起きた変更の順序を表し，キーの順序とは一致しない．な

お，Bw木とは異なり，Bz木において中間ノードは差分レコー
ドを持たない．下の階層で構造変更が起きた際は後述する構造

変更操作の手続きに従い，追加ないし削除されたものを含む全

レコードが常にソートされた状態で格納される．

3. 2 操 作

本節では，Bz木がサポートする操作の詳細を述べる．まず，
Bz木における操作の PMwCAS命令による線形化方法を示すた
め，挿入操作の詳細を述べる．挿入操作は Bz木内に存在しな
いキーを持つレコードを，特定のノードに挿入する操作である．

その後，本研究の改善により変更を加える更新操作と削除操作，

3つの構造変更操作について説明する．更新操作は指定された
キーを持つレコードのペイロードを更新する操作，削除操作は

指定されたキーを持つレコードを削除する操作である．

3. 2. 1 挿 入 操 作

挿入操作の挙動を図 2に示す．手順としては，まずレコード
の挿入対象となるノードを探索する．そして，挿入するレコー

ドと同じキーを持つレコードがノード内に存在しないことを確

認する．その後は 2つの工程に大別される．
最初の工程では，挿入するレコードのための領域を確保する．
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表 1 ステータスが持つ情報

名称 ビット数［bit］ 詳細

record count 16 レコードの総数．

block size 22 レコードブロックが占有しているスペースのバイト数．

deleted size 22 レコードの削除により空いた状態となったスペースのバイト数．

frozen 1 ノードが凍結状態であることを示すフラグ．

control region 3 PMwCAS 命令のために使用される領域．

空き領域

ヘッダ

ステータス

空き領域

空き領域

空き領域

メタデータの挿入，領域の確保（P2wCAS）

レコードの挿入

ステータス，メタデータの更新（P2wCAS）

図 2 挿入操作におけるノード内の状態

指定されたキーを持つノードのステータスを読み取り，挿入す

るレコードに対応するメタデータと，新たなステータスを用

意する．新たなステータスとは，変更前のステータスの record
countと block sizeを挿入するレコードに合わせて変更したもの
である．用意するメタデータには，対応するレコードが書き込

み途中である旨の情報が含まれる．そして，用意したメタデー

タとステータスを PMwCAS命令を用いてノードに挿入するこ
とで，挿入するレコードのための領域を確保する．

そして最後の工程で，実際にレコードを挿入する．既に前の

工程で領域を確保しているため，競合する操作を気にすること

なくレコードを書き込む．レコードの書き込みが完了したら，

ステータスと書き込み状態を示しているメタデータを PMwCAS
命令を用いて更新し，挿入操作を完了する．

3. 2. 2 更 新 操 作

更新操作は 2つの場合によって挙動が異なる．1つは，ペイ
ロードが 8バイトの固定長であり対象レコードが差分レコード
でない場合である．この場合は，キーに手を加えずペイロード

のみの変更によりレコードの更新を実現でき，置換更新と呼ぶ．

もう 1つは，ペイロードが可変長であるか，ペイロードが 8バ
イトの固定長であるが対象レコードが差分レコードの場合であ

る．この場合の更新操作の挙動は挿入操作と同じであり，追記

更新と呼ぶ．

置換更新は，1度の PMwCAS命令にて実現する．手順とし
ては，指定されたキーを持つレコードを含むノードを探索した

後，ステータスと対象レコードのメタデータとペイロードを

PMwCAS命令を用いて更新する．メタデータを PMwCAS命令
の対象とすることで，対象ノードに対して同時に行われる削除

操作を検知する．同様に，ペイロードを PMwCAS命令の対象
とすることで同時に行われる更新操作を，ステータスを対象と

することで同時に走る構造変更操作を検知する．

3. 2. 3 削 除 操 作

削除操作は，指定されたキーを持つレコードを削除する操作

である．実際には，削除対象のレコードをノードから取り除

くのでは無く，削除対象レコードを削除済み状態とする操作で

ある．

具体的な手順としては，指定されたキーを持つノードを探索

した後，PMwCAS命令を用いて操作を実現する．PMwCAS命
令の対象は 2つあり，1つは削除対象となるレコードに対応す
るメタデータの，削除された状態への変更である．もう 1つは，
ノードのステータスの deleted size の，削除対象となるレコー
ドとメタデータ分の増加である．PMwCAS 命令を用いること
で更新操作と同様に，競合する書き込み操作や構造変更操作が

行われていないことを確認しつつ，操作を完了する．

3. 3 構造変更操作

Bz木はノード再編成，ノード分割，ノードマージの 3つの構
造変更操作を持つ．ノード再編成は葉ノードが持つ全てのメタ

データをソートする，葉ノード特有の操作である．ノード再編

成は，葉ノードが持つ差分レコードのサイズが閾値を超えた場

合に行う．ノード分割は保持するメタデータ列とレコード列の

合計サイズが閾値を超えたノードを，2つのノードに分割する
操作である．ノード分割を行うことで，ノードの保持するデー

タがノードサイズを超えることを防ぐ．ノードマージは，2つ
のノードを 1つのノードへと統合する操作である．削除操作に
より，ノードが保持するデータのサイズが閾値を下回った場合

に行う．データサイズが閾値を下回ったノードと，そのノード

の左右に存在する兄弟ノードの 1つを統合することで実現する．
ノードマージを行うことで，保持するレコード数が少ないノー

ドを減らし，索引構造全体におけるレコードの探索性能の低下

を防ぐ．3. 3. 1句にて構造変更操作に必要なメモリ管理につい
て述べた後，3. 3. 2句にて構造変更操作のアルゴリズムを紹介
する．

3. 3. 1 構造変更操作におけるメモリ管理

構造変更操作は，索引外のノードを管理するコンポーネント

（メモリマネージャと呼ぶ，図 3参照）を必要とする．構造変更
操作によるノードへの変更は，既存ノード内のデータを直接書

き換えない．代わりに，変更結果となるノードを索引外に用意
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メモリマネージャ

：変更後

：変更前

図 3 一時領域を用いた構造変更ノードの記憶

し，既存ノードと入れ替えることで実現する．索引内のノード

は根ノードから辿ることが可能だが，索引外のノードは根ノー

ドから辿ることができない．そのため，構造変更操作中の電源

障害により，索引外に作られたノードはメモリリークの原因と

なり得る．ゆえに Bz木は，永続メモリ上の一時的な使用を目
的とする領域を要する．メモリマネージャは，永続メモリ上の

一時領域とその領域を使用する索引外ノードを管理することで，

メモリリークの発生を防ぐ．

メモリマネージャは，各スレッドに 6つのノードを格納でき
る領域を提供する．構造変更操作に用いられるノードは，変

更対象となるものと変更結果として作られるものに分けられ，

それぞれ 3種類存在する．1つ目は構造変更操作の起点となる
ノード（以降，トリガノード）であり，構造変更前のこのノー

ドを確認することで対象の構造変更操作が特定できる．分割・

マージ操作であればトリガノードに加えて，その兄弟ノードお

よび親ノードが構造変更の対象となり，一時領域に記憶される．

一時領域となる配列ではこれら 6種類のノードを固定の順番で
格納し，リカバリ時は構造変更前のトリガノードを確認するこ

とで必要なリカバリ処理を決定する．

3. 3. 2 構造変更操作のアルゴリズム

3つの構造変更操作の大まかな流れは共通しており，3つの
工程に大別される．各構造変更操作の流れを図 4に示す．

1つ目の工程では，対象ノードを凍結する．書き込み操作の対
象となったトリガノードが，各構造変更操作の条件を満たす場

合，構造変更操作を開始する．まず，構造変更操作を行うため，

トリガノードを凍結（不変，immutable）状態にする．凍結状態
とは，書き込み操作や削除操作，他の種類の構造変更操作を受

け付けない状態である．トリガノードを凍結することで，トリ

ガノードへのレコードの変更を防ぎつつ構造変更操作を行う．

ノードの凍結は，ノードのステータスを対象とした PMwCAS

A A A’A

ノード分割

ノードマージ

A A’

B

A’

B

， 凍結状態LI

A

B B

A

B’B

A

B’

ノード再編成

B B B

BL

A

BL

BL

A’

BR BRBL

BR BL BR BR

A

図 4 元論文における構造変更操作

命令によってアトミックに実現する．ステータス内の frozenフ
ラグを立てることで，ノードは凍結状態になる．

2つ目の工程では，トリガノードに構造変更操作を施した結
果となるノードを索引外に用意する．ノード再編成では，トリ

ガノードが持つレコードを全てソートしたノードを索引外に用

意する．ノード分割やノードマージのようにノード数が変わる

操作では，トリガノードだけでなくその親ノードも用意する．

次の工程にて，交換対象となるポインタ数を減らすためである．

ノード分割については，トリガノードを等分した 2つのノード
と，その親ノードを作製する．親ノードが持つトリガノードへ

のポインタは，新たに作製した 2つのノードへのポインタへと
変更する．親ノードに新たなポインタのためのスペースが無け

れば，親ノードを対象としてノード分割を再帰的に開始する．

ノードマージについても，トリガノードとその兄弟ノードを統

合したノードに加え，その親ノードを作製する．ノード分割同

様，親ノードが持つトリガノードと兄弟ノードへのポインタを，

新たに作製したノードへのポインタへと変更する．親ノードが

持つポインタの減少により，親ノードの持つデータサイズが閾

値を下回った場合は，親ノードを対象としてノードマージを再

帰的に開始する．

最後となる 3つ目の工程にて，作製したノード（群）を索引
に挿入することで，構造変更操作を完了する．作製したノード

（群）の挿入は，対象ノード（群）との交換で実現する．ノー

ド分割とノードマージの場合は，交換対象となるトリガノード

の親ノードも凍結した後，ノードを交換する．ノードの交換は

PMwCAS命令を用いてアトミックに行う．
3つ目の工程にて，ノードを交換する際の PMwCAS命令の

対象は 3つである．1つは，親ノードが持つトリガノードへの
ポインタであり，作製したノードへのポインタに変更すること

でノードを交換する．ノード分割とノードマージの場合は，親

ノードへの索引内におけるポインタとなる．トリガノードへの

ポインタではなく，その親ノードへのポインタを交換対象とす

ることで，ノード数が変わる操作における PMwCAS命令の対
象の増加を防いでいる．2つ目は，メモリマネージャが持つ作
製したノードへのポインタであり，トリガノードへのポインタ

と交換する．交換済みの対象ノードへのポインタをメモリマ

ネージャが持つことで，対象ノードをガベージ対象とする前に

生じる電源障害にも対処可能である．3つ目は，交換するポイ
ンタを持つノードのステータスである．交換するポインタを

持つノードは，ノード編成の場合はトリガノードの親ノード，

ノード分割とノードマージの場合は親ノードへのポインタを持

つノードである．ステータスから，交換対象となるポインタを

持つノードが凍結状態でないことを確認する．

4 修正による一貫性の保証

本研究では，Bz 木に 2 つの修正を加える．1 つは削除操作
の修正，もう 1つは構造変更操作の修正である．順に詳細を述
べる．
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4. 1 削除操作の修正

元論文の手法では，追記更新と削除操作を同時に行った場合

に，削除したはずのキー（レコード）がノードに残る不整合が

生じ得る．不整合が生じ得る原因は，同一のキーを対象とする

追記更新と削除操作が，お互いを検知できないことにある．置

換更新と削除操作のお互いを検知する方法を示した後，追記更

新と削除操作を同時に行うことで不整合が生じる例を示す．

置換更新と削除操作は，競合するお互いを検知できる．図 5
の左図は，置換更新と削除操作を同時に行った状態である．左

下の状態では，削除操作によりメタデータやステータスが準備

されてる際に，置換更新によりメタデータが更新されている．

この後，削除操作を行うスレッドは，既存のメタデータが想定

と異なることから競合する置換更新を検知する．そして，削除

操作を中止することで不整合の発生を防ぐ．

置換更新と異なり，追記更新と削除操作は競合するお互いを

検知できず，不整合が生じ得る．図 5の右図は，追記更新と削
除操作を同時に行った状態である．右下の状態では，削除操作

によりメタデータやステータスが準備されてる際に，追記更新

により領域の確保が行われている．対象メタデータに変更がな

いため，削除操作を行うスレッドは競合する追記更新を検知で

きず，操作を完了する．結果として，先行する削除操作によっ

て削除されたはずのキー（レコード）が，ノード内に残り不整

合が生じる．

元論文の手法にて追記更新と削除操作を同時に行った場合に

不整合が生じる原因は，追記更新と削除操作の変更方法が異な

る点にある．追記更新が対象キーの存在を確認した後に新規レ

コードを追加するのに対し，削除操作は対象キーの存在を確認

した後，メタデータのみを更新する．ゆえに，追記更新と削除

操作とで線形化の方針が異なるため，同時に行われるお互いの

操作を検知できない．

追記更新と削除操作を同時に行った場合に生じる不整合を防

ぐため，本研究では削除操作も差分レコードによって表す．つ

まり，削除操作をペイロードの空値への更新と捉え，追記更新

と同様の手続きで空値を表す差分レコードを挿入することでレ

コードを削除する．なお，ペイロードが 8バイトの固定長であ
り対象のレコードが差分レコードでない場合は，元論文と同様

にメタデータへの削除フラグ埋め込みによりレコードの削除を

実現する．

削除操作成功削除操作失敗

置換更新 追記更新

削除操作準備

図 5 同時に削除操作と更新操作を行うことにより不整合が生じる例

4. 2 構造変更操作の修正

元論文の手法では，複数の構造変更操作を同時に行うと操作

結果が消失しうる．操作結果が消失しうるのは，大別して 2つ
の場合である．1つは，同階層にてノード分割（ないしマージ）
とノード再編成を同時に行った場合である．もう 1つは，ある
階層でノード分割（ないしマージ）と同時に，1つ上もしくは
下の階層でノード分割やマージを行った場合である．

図 6 はノード分割と再編成を同時に行った結果，再編成を
行ったスレッドによる書き込み操作の結果が消失する例である．

図 6の状態 1ではあるスレッドがノード Bを対象に再編成を行
い，ノード Bと新たに作成したノード B’の交換を試みている．
状態 2はノード Bの兄弟ノード Cに対し他スレッドが同時に
分割操作を行った状態であり，その後状態 3のように再編成が
先行したとする．このとき，状態 4に示すように，再編成を完
了したスレッドは当初の目的であるレコード書き込みを再編成

後のノード B’ に対して行う．しかしノード分割を行うスレッ
ドはノード B’への書き込み操作を検知する術がないため，分
割操作の完了後にはノード B’に書き込まれたレコードが索引
内から消失してしまう．

構造変更操作を同時に行う影響によるレコードの消失を防ぐ

ため，本研究では構造変更操作におけるノードの凍結順序を変

更する．図 7のように，操作対象ノードの親ノードを交換する
ノード分割とノードマージについて，操作対象ノードの凍結と

同時にその親ノードの凍結も行うよう変更する．これにより，

操作対象ノードの親ノードが持つ子ノードへのポインタを対

象とした PMwCAS命令を防ぐ．すなわち，ノード分割やノー
ドマージの対象ノードの兄弟ノードに対する構造変更操作は，

PMwCAS命令が成功せずに同時に走りえない．結果として，他
の構造変更操作による操作対象ノードの兄弟ノードの差し替え

を防ぎ，問題を解消する．
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図 6 同時に行う構造変更操作により不整合が生じる例
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図 7 ノード分割とノードマージの改善手法
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5 改 善

本研究では，構造変更操作における追従処理を排除すること

で，Bz木の改善を図る．改善内容を述べた後，追従処理を排除
することに必要となるリカバリ処理について述べる．

5. 1 構造変更操作における追従処理の排除

元論文の手法では，書き込み操作や削除操作の対象ノードが

凍結状態であったスレッドは一旦操作を中断し，凍結状態の原

因となった構造変更操作を追従する．操作対象ノードが凍結状

態であった場合，まず，操作対象ノードの親ノードが他スレッ

ドによる構造変更操作の対象となっていないか確認する．操作

対象ノードの構造変更操作を追従した後に，削除する予定の

ノードにポインタを挿入することを防ぐためである．同様の理

由から，操作対象ノードがその左右のノードに対して行われて

いるノードマージの対象でないかも確認する．親ノードが他ス

レッドによる構造変更操作の対象になっている，もしくは操作

対象ノードが左右のノードにおけるマージ操作の対象になって

いた場合は，それらの操作を追従する．操作の対象になってい

ない場合は，操作対象ノードが持つレコード数やソート済みレ

コード数から，そのノードに行われている構造変更操作を特定

する．その後，操作対象ノードに対して特定した構造変更操作

を開始する．ゆえに，元論文に準ずる場合，複数のスレッドが

同一の構造変更操作を行うこともあり得る．複数のスレッドが

同一の構造変更操作を行った場合，最も速く操作を終了したス

レッドの操作のみを反映し，その他のスレッドの操作は反映さ

れない．

本研究グループでは既に揮発性メモリを対象とした Bz木に
おける性能測定 [24] にて，複数のスレッドが同一の構造変更
操作を行う元論文の手法と比較し，構造変更操作の競合を検知

したスレッドが対象ノードの再探索に戻る手法がより良い性能

を示すことを観測している．不揮発性メモリ向け Bz木を扱う
本研究においても，元論文の手法ではなく，構造変更操作の競

合を検知したスレッドが対象ノードの再探索に戻る手法を採用

する．

5. 2 リカバリ処理の追加

構造変更操作の追従処理を排除すると，リカバリ処理が必要

となる．Bz 木の元論文にて一見非効率的な追従処理が採用さ
れていた理由は，電源障害発生時のリカバリ処理を補うため

である．構造変更操作中に電源障害が発生すると，凍結状態の

ノードが索引内に残り得る．電源障害により残された凍結状態

のノードに対する構造変更操作は中止される．凍結状態ノード

に対して書き込み操作は開始しないため，電源障害により残さ

れた凍結状態ノードは，特別な処置を施さない限り凍結状態で

あり続ける．この問題を解決するために元論文にて採用されて

いたのが，構造変更操作の追従処理である．書き込み操作の対

象ノードが凍結状態である場合に追従処理が開始される．これ

により，リカバリ後に対象ノードが凍結状態であり続けるため

に，操作が開始されない書き込み操作の発生を防ぐ．追従処理

を排除した改善案では，代わりのリカバリ処理が必要となる．

リカバリ処理は，構造項変更操作で使用するメモリマネー

ジャを活用する．全てのノードは，索引への挿入・削除時に必

ず，メモリマネージャが管理する一時領域を経由する．そのた

め，一時領域上に残存するノード情報をログとして用いれば，

追従処理は不要となる．

改善案におけるリカバリ処理の役割は 2つに大別される．1
つは凍結状態ノードの除去である．電源障害により構造変更操

作が中止された凍結状態ノードに対して，構造変更操作を再開

することで，索引の再運用開始前に索引内の全ノードの凍結状

態を解除する．もう 1つは残留ノードによるメモリリークの防
止である．構造変更操作にてメモリマネージャに管理される索

引外のノードを，復帰時に解放することでメモリリークの発生

を予防する．

リカバリ処理は 3つの工程から成る．1つ目の工程では，再
開すべき構造変更操作を選定する．構造変更操作の最終工程で

は，トリガノードが新たに作製されたノードと交換される．ゆ

えに，メモリマネージャの管理する各トリガノードが，根ノー

ドから辿れる場合に操作が終了していないと判断する．2つ目
の工程では，再開する構造変更操作に不必要なノードを解放す

る．解放するノードは，各トリガノード以外の全ノードである．

新たに作製していたノードも，整合性の取れた状態であるか不

明なため，解放した後構造変更操作を再開する．最後に，残っ

たトリガノードを対象に構造変更操作を再開する．構造変更操

作の種類は，トリガノード内の状態から決定する．

6 性 能 評 価

改善を施した Bz 木の性能を，不揮発性メモリ向け B+ 木の

1つである FAST&FAIR [25]や，不揮発性メモリ向けスキップ
リストと比較することで評価する．Bz 木については，置換更
新を採用した bz-inplaceと，追記更新を採用した bz-appendを
用いる．それぞれの Bz木は，本研究グループが改善を加えた
PMwCAS命令を使用する．FAST&FAIRについては，読み取り
操作の性能のみを比較する．

6. 1 実 験 設 定

表 2 に本研究で用いるサーバの構成を示す．用いる構成は
NUMAに対応しており，2つの CPUノードを持つ．本実験で
は，2つの CPUの内 1つのみを用いる．永続メモリを管理する
メモリプールが，各ノードに分けて生成され，CPUソケット間
のリモートアクセスが生じることを避けるためである．

表 2 実験用サーバの構成

Item Value

CPU Intel(R) Xeon(R) Gold 6258R (two sockets)
DRAM DIMM DDR4 (Registered) 2933 MHz (16GB × 12)
PMEM DIMM Synchronous Non-volatile 2666 MHz (126GB × 8)
OS Ubuntu 20.04.5 LTS
Compiler GNU C++ ver. 9.4.0

T2-A-6-03 第16回データ工学と情報マネジメントに関するフォーラム

- T2-A-6-03 -



表 3 ワークロード

Workload Read/Write Initial Keys Access Pattern Key Size

YCSB-A 0.5/0.5 1e7 random 8 byte
YCSB-C 1.0/0.0 1e7 random 8 byte

表 3 に本研究で扱うワークロードを示す．YCSB-A および
YCSB-Cは，YCSB（Yahoo! Cloud Serving Benchmark） [26]の
ワークロードA，Cをそれぞれ表す．YCSBワークロードは，一
括挿入を用いて索引を構築した後に，読み取り操作と更新操作

を行う．挿入済みのキーのみを扱うため，YCSBワークロード
における書き込み操作は，全て更新操作となる．ゆえに，YCSB
ワークロードでは，構造変更操作の内，ノード再編成のみが発

生し得る．各ワークロードでは各スレッドが最大 107 回操作し，

総実行時間を総実行回数で割ってスループットを計算する．

各ワークロードにおけるキー分布は，式 (1)に示す Zipfの法
則に従う．𝛼 は skewパラメータであり，𝑁 は要素の数を表す．

𝛼が 0のとき，Zipf分布は一様分布となる．𝛼が 1のとき，出
現頻度が 𝑘 番目のキーは 1番目のキーの出現頻度と比較して 1

𝑘

となる．すなわち，値 𝛼が 0から 1に近づくほどキーに偏りが
生じ，より競合の起きやすい設定となる．

𝑓 (𝑘;𝛼, 𝑁) = 1/𝑘𝛼∑𝑁
𝑛=1 1/𝑛𝛼

(1)

6. 2 結 果

YCSB-A および YCSB-C ワークロードにおいて，キー長を
8byte で固定しつつ，競合の生じやすい設定でスレッド数を変
化させた時のスループットを図 8および図 9に示す．また図 10
は，YCSB-Aにおいてスレッド数を 56に固定した際の，各パー
センタイルに対応するレイテンシを示している．

YCSB-Aの結果図 8において，スキップリストが Bz木より
も良い性能を示している理由は，スキップリストが 1 つのレ
コードのみを 1つのノードに持つためであると考えられる．Bz
木は，1つのノードに複数のレコードを持ち、かつ更新時に必
ずステータスを PMwCAS の対象に含める．このため，Bz 木
の競合の発生確率はスキップリストよりも高くなる．スキップ

リストも置換更新を採用しており，更新時には 1 ワードのみ
を PMEMへフラッシュする．これに対し、bz-inplaceが合計 3
ワードのフラッシュが必要な点も，スキップリストと Bz木の
性能差の違いに影響していると考えられる．

読み取り操作のみからなる YCSB-C の結果図 9 から，bz-
inplaceの読み取り操作が，bz-appendのものよりも高性能であ
ることが伺える．この理由は，更新操作の違いによって生じる各

読み取り操作の違いにあると考えられる．bz-inplaceの読み取り
操作は，置換更新を前提としてソート済みレコードの後に差分

レコードを探索する．一方，bz-appendの読み取り操作は，追記
更新を考慮して差分レコードから探索する．このため，更新操

作を含まない YCSB0-Cにおいても，bz-inplaceが bz-appendよ
り良い性能を示していると考えられる．また，YCSB-Cにおけ
るスキップリストの性能が，Bz木や FAST&FAIRと比較して低
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い理由は，目的とするレコードにたどり着くまでに多くのリン

クを経由する必要があるためであると推測される．FAST&FAIR
は，扱うキーとペイロードが 8byteのみであることを前提に最
適化を行っているため，Bz木を上回る性能を出している．

2つのワークロードにおいて，bz-inplaceが bz-appendと比較
しより良い性能を示している理由は，読み取り操作と書き込み

操作の違いにあると考えられる．読み取り操作の違いについて

は，先述した通りである．bz-inplaceの扱う置換更新が必要と
する PMwCAS 命令が 1 度のみであるのに対し，bz-append の
扱う追記更新は 1度に PMwCAS命令を 2回行う．更に，YCSB
ワークロードは更新操作のみを行い，挿入操作を行わない．ゆ

えに，bz-appendのみに，ノード再編成とそれによるノードの
凍結が生じ得る．これらの要因により，bz-inplaceと bz-append
に性能差が生じていると考えられる．

更新操作自体の性能のみでなく，更新操作の再試行が bz-
append の性能低下を招いていることが，図 10 から伺える．
図 10 から，書き込み操作を含むワークロードにおいて，bz-
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inplaceや bz-appendの性能が低下する理由は一部の高レイテン
シな操作にあると考えられる．そして，レイテンシが高くなる

理由は，競合による書き込み操作の中止や再試行であると推測

される．この結果から，Bz木の性能低下を防ぐためには，書き
込み操作の中止や再試行を削減する工夫が必要となると考えら

れる．

6. 3 考 察

実験の結果から，Bz木は読み取り操作の性能が高く，競合の
高い状況での書き込み操作を苦手とすることが伺えた．ゆえに，

Bz木は読み取り操作主体のワークロードにて，より良い性能を
発揮すると考えられる．そして，スキップリストとの比較によ

り，Bz木は実応用でも十分利用可能である可能性が示された．
Bz木における書き込み操作の性能向上を図る方法の 1つと
して，PMwCAS 命令の排除が考えられる．Bz 木が使用する
PMwCAS 命令は，複雑な永続メモリ上でのプロミングをより
簡単に実現するための手法の 1つであり，Bz木に最適化された
命令ではない．そのため，現状 PMwCAS命令を用いている Bz
木の書き込み操作や構造変更操作に，PMwCAS 命令の代わり
に独自のアルゴリズムを採用することが考えられる．PMwCAS
命令を使用せず，より各操作に最適化されたアルゴリズムへと

変更することで，永続メモリに書き込む必要のあるデータ量を

削減し得ると考える．

7 お わ り に

本稿では，任意のデータ型を扱える永続メモリ向け索引であ

る Bz木に，修正と改善を施した．結果として，Bz木本来の性
能は既存研究で示されていたほど極端に悪いわけではなく，実

応用でも十分利用可能であることが確認された．また，任意の

データ型を扱える Bz木本来の性能を示すことにより，永続メ
モリ向け索引の性能基準の 1つを示しすことができたと考える．
今後の展望として，他の永続メモリ索引との性能比較が挙げら

れる．
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ラベルの出現頻度に着目したFPGAを用いた正規パス問合せの提案
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あらまし 近年，グラフ分析は盛んに行われており，グラフから様々な情報が取得されている．グラフ分析の中でも，
ユーザが望むデータを取得するための手法として，正規パス問合せ (RPQ)が存在する．RPQとはエッジにラベルが貼
られたグラフデータを対象とした問合せであり，指定されたラベルの並びを持つパスがグラフ中に存在するかどうか
を探索し，存在する場合そのパスの始点・終点ノードを結果としてユーザに返す処理である．ここで課題となるのが，
RPQ評価の計算時間である．近年，データ分析において対象データの大規模化を受けてから，RPQの対象となるグラ
フも大規模化が予想されており，現実世界に存在するような多種多様かつ大規模なグラフに対しては，実行に多大な
時間を要することが想定される．そのような大規模なデータを処理するために FPGA (Field Programmable Gate Array)

などのハードウェアアクセラレータの利用が注目されている．FPGAとは任意の回路をプログラミングによって繰り
返し実装可能なハードウェアチップである．FPGAを用いた RPQの高速化の既存研究では，FPGAの回路規模をすべ
て有効に利用できない場合が存在することや，複数 FPGAへの拡張が困難といった課題点が存在する．そこで本研究
では複数カーネルを利用して並列に RPQ処理を行う手法を提案する．複数カーネルを用いることで，各カーネルが
FPGA内部で独立した回路として実装され並列動作が可能なため，FPGAの回路をより有効に活用できることや，今
後複数 FPGAへの手法の拡張が容易になることが利点として挙げられる．提案手法では，複数カーネルを用いた手法
を実装するためにラベルの出現頻度に着目した．出現頻度が低いラベルをレアラベルを定義し，グラフとクエリをレ
アラベルを用いて分割することで，複数カーネルを用いた RPQ処理が可能となる．評価実験では，レアラベルと定義
するラベルの個数，クエリ中に出現するレアラベルの個数が多いときに RPQ評価に要する時間が短くなることを確認
した．また，一定の条件のもとで比較手法である，三浦らの手法よりも高速に RPQ評価を行えることも確認した．
キーワード FPGA, OpenCL，正規パス問合せ,ハードウェアアクセラレータ,グラフデータベース

1 は じ め に
グラフ構造は，様々なデータをノードとエッジ，ラベルで表
したデータ構造のことであり，我々の身の回りの多種多様な
データの関係性を表すのに有用である．実世界では，道路ネッ
トワークや，分子構造，デジタル回路等様々なものがグラフと
して変換され，保持されている．グラフの分析は盛んに行われ
ており，グラフから様々な情報が取得されている [1]．
このようなグラフデータからユーザが望むデータを取得するた
めの手法として，幅優先探索や深さ優先探索，正規パス問合せ
(RPQ : Regular Path Query) [2] などが存在する．中でも，RPQ

とはエッジにラベルが貼られたグラフデータを対象とした問合
せであり，指定されたラベルの並びを持つパスがグラフ中に存
在するかどうかを探索し，存在する場合そのパスの始点・終点
ノードを結果としてユーザに返すものである．
　ここで課題となるのが，RPQ 評価の計算時間である．近年
の対象データの大規模化を受け，RPQ の対象となるグラフも
大規模化により，現実世界に存在する様な多種多様かつ大規模
なグラフに対しては実行に多大な時間を要することが想定さ

れる．近年では，そのような大規模なデータを処理するため
に GPU (Graphics Processing Unit)や FPGA (Field Programmable

Gate Array)といったハードウェアアクセラレータの利用が注目
されている．FPGAとは任意の回路をプログラミングによって
繰り返し実装可能なハードウェアチップである．FPGAは実装
された各回路の並列性を利用した，並列度の高い処理が可能で
ある．また，FPGAは GPUと比べて動作周波数が低く，消費電
力を抑えることができる．そのため，単位電力あたりのスルー
プットは GPUを上回ることもある．さらに，FPGAは CPUや
GPUと比べると低レイテンシとなっている．このような利点か
ら，近年，FPGAは機械学習や金融市場，ビッグデータ処理と
様々な分野で利用され始めている [3]．しかし，FPGAは Verilog

や VHDLのようなハードウェア記述言語によってプログラムさ
れることが一般的であり，大規模なプログラムの開発には多大
なコストを要していた．しかし近年，C/C++や OpenCL等の高
水準言語を利用して FPGAのプログラムを可能にした，高位合
成と呼ばれる技術が確立し，開発コストを抑えることが可能と
なっている．
　 FPGAを用いた RPQの高速化の既存研究では，FPGAの回
路規模をすべて有効に利用できない場合が存在することや，複
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数 FPGA への拡張が困難といった課題点が存在する．そこで
本研究では複数カーネルを利用して並列に RPQ処理を行う手
法を提案する．複数カーネルを用いることで，各カーネルが
FPGA 内部で独立した回路として実装され並列動作が可能な
ため，FPGAの回路をより有効に活用できることや，今後複数
FPGAへの手法の拡張が容易になることが利点として挙げられ
る．提案手法では，複数カーネルを用いた手法を実装するため
にラベルの出現頻度に着目した．提案手法では，複数カーネル
を用いた手法を実装するためにラベルの出現頻度に着目した．
出現頻度が低いラベルをレアラベルを定義し，グラフとクエリ
をレアラベルを用いて分割することで，複数カーネルを用いた
RPQ処理が可能となる．
　評価実験では，レアラベルの定義数を増やすことで処理時間
が短くなること，クエリ中に出現するレアラベルの個数が増え
ることで RPQ評価に要する処理時間が短くなることを確認し
た．また，特定の条件のもとで比較手法である三浦らの手法よ
りも高速に RPQ評価を行えることも確認した．
　本稿の構成を以下に示す．第 2節で前提知識，第 3節で関連
研究を紹介する．第 4節で提案手法について述べ，第 5節で実
験結果を示す．最後に第 6節で本研究のまとめを述べる.

2 前 提 知 識
2. 1 正規パス問合せ (RPQ)

正規パス問合せ (Regular Path Query) とは，ラベル付きグラ
フ中のユーザが指定したパスを任意の 2 ノード間に存在する
かを調べる問合せである．処理対象となるラベル付きグラフを
G = (V,E,L)とすると，以下のような RPQ評価のセマンティ
クス Rが定められる.

R := ε | l | l− |R ◦R |R ∪R |Ri,j (1)

ここで εは空列，lはラベルを順方向に，l−はラベルを逆方向に
進むことを表し，◦は結合，∪は和，Ri,j は Rの k (i <= k <= j)

回の繰り返しを表している．RPQの例として，図 1で示すグラ
フ Gs を探索対象とした場合，

RPQ : R = (a ◦ b ) ∪ ( a− ◦ c1,2 ) (2)

を適応すると

R(Gs) = { (6, 3) , (2, 1) , (2, 4) } (3)

となる．前半のクエリ (a ◦ b )でパス 6 → 4 → 3が得られ，後
半のクエリ ( a− ◦ c1,2 )でパス 2 → 5 → 1, 2 → 5 → 1 → 4が
得られる．そのため，RPQの結果として { (6, 3) , (2, 1) , (2, 4)}
が得られる．

2. 2 FPGA

Field Programmable Gate Array (FPGA)とは任意の回路をプロ
グラミングによって繰り返し実装可能なハードウェアチップで
ある．FPGAは実装された各回路の並列性を利用した，並列度
の高い処理が可能である．

図 1: RPQの例 (式 (2)を適応)

また，FPGAは Graphics Processing Unit (GPU)と比べて低レ
イテンシであり，動作周波数が低く，消費電力を抑えることが
できる．このような利点から，近年，FPGAは機械学習やビッ
グデータ処理など様々な分野で利用され始めている．
従来，FPGAは Verilogや VHDLのようなハードウェア記述

言語によってプログラムされることが一般的であり，大規模な
プログラムの開発には多大なコストを要していた．しかし，近
年 C/C++や OpenCL 等の高水準言語を利用して FPGA のプロ
グラムを可能にした，高位合成 (HLS) と呼ばれる技術が確立
し，開発コストを抑えることが可能となっている．
　本研究では，OpenCL を用いて FPGA 上への回路の実装を
行った．

3 関 連 研 究
3. 1 FPGAを利用した様々な分野での高速化

FPGAを利用した処理の高速化に関する研究は，様々な分野で
行われている．グラフ分析の分野で Zhouら [4]は，PageRankの
高速化手法を提案した．また，機械学習の分野では，Elnawawy

ら [5]がインターネット・トラフィックのリアルタイムでの分類
について，ランダムフォレストを FPGA上に実装した手法を提
案している．さらに，複数 FPGAを用いたグラフ探索アルゴリ
ズムの高速化事例として Daiら [6]の研究がある．

3. 2 RPQの応用事例
RPQの応用分野としてResource Description Framework (RDF)

XML (Extensible Markup Language)やグラフデータベースなど
が挙げられる．SPARQL1.1 [7]は RDFに対して単純な RPQに
対応している．近年，より複雑な RPQに対応した SPARQLク
エリ言語が研究されている [8]．

3. 3 RPQ評価の高速化に関する研究
RPQ評価を高速化する手法としてオートマトンベースの手法

とインデックスベースの手法が挙げられる．
　インデックスベースの手法として Path Index [9] が挙げられ
る．Path Indexではグラフ中の任意のパスを設定した長 k まで
事前にインデクシングを行う．図 1のグラフ Gs を例とすると
k = 2とした場合，作成されるインデックスは表 1の様になる．
このように事前にインデクシングを行うことで長さが k以下の
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パスの探索の場合，インデックスを参照するだけで即座に結果
を取得することが可能となる．また，長さが kより大きいパス
においてもインデックス同士を結合する事によって効率的に結
果を取得することが可能となる．

表 1: Path Indexの例 (k = 2としてグラフ Gs (図 1)に適応)

(a) k = 1

パス 始点ノード 終点ノード
a 1 6

c 1 4

e 1 2

b 4 3

d 4 5

a 5 2

c 5 1

c 6 4

(b) k = 2

パス 始点ノード 終点ノード
c ◦ b 1 3

a ◦ a 1 4

c ◦ b 1 5

d ◦ c 4 1

d ◦ a 4 2

c ◦ c 5 4

c ◦ a 5 6

a ◦ b 6 3

a ◦ d 6 5

　また，オートマトンベースの高速化手法としてKoschmieder

らの手法 [10]も挙げられる．オートマトンベースの手法では与
えられたクエリをもとにオートマトンを生成し，処理対象のグ
ラフに適応していく．例として R = (a ◦ b) ∪ (b1,2 ◦ c)が与え
られた場合，生成されるオートマトンは図 2の様になる．この
生成されたオートマトンをベースにグラフ中のすべてのノード
を始点として探索が行われる．
　 Koschmiederらは，グラフ中に出現するラベルの頻度に着目
した高速化を行った．グラフ中での出現頻度が低いラベルをレ
アラベルとして定義し，与えられたクエリをそのレアラベルで
分割する．クエリの分割後，各クエリを満たすパスの探索を双
方向探索アルゴリズムを用いて行う．それぞれのクエリを満た
すパスとレアラベルを結合していき，結合が行われなかったパ
スは全体のクエリを満たすことがないためグラフ中から削除さ
れる．この処理を行うことによって，探索するクエリ長が短く
なりクエリを満たすパスが探索を行うごとに少なくなっていく
ため，高速にパスの探索が可能となっている．結果として，従
来のオートマトンベースの手法と比べ 2倍から 6倍の高速化を
達成している．

図 2: R = (a ◦ b) ∪ (b1,2 ◦ c)から生成されるオートマトン

4 FPGAを用いた RPQ評価の高速化
FPGA を利用した RPQ 評価の高速化事例として，三浦らの
オートマトンベースの手法 [11] がある．この研究では，NFA

を FPGA上に実装を行い RPQ評価を行っている．Sidlerらの研
究 [12]において，FPGA上に任意の NFAを実装するための実

装方法が提案されている．三浦らは，その手法を参考に FPGA

上への NFAの実装を行っている．
　三浦らが実装した NFA の構造を図 3 に示す．この NFA は
Tokens，Trigger，State Transitionsの 3つの設定データを用いる
ことで任意の NFAを実現している．Tokensは RPQに現れるラ
ベルの種類，Triggerはどのラベルがどの Stateへ状態遷移を起
こすか，State Transitionsは State間の遷移をそれぞれ指定する．
この手法の利点として，ユーザから与えられた RPQに対して
これらの設定データを指定することで，FPGA上の回路を変更
する事なく任意の RPQ評価を行うことができる点である．こ
れは，一般的に FPGAの回路合成に数時間程度の時間を要する
ことを考えると大きな利点であることがわかる．実際のパスの
探索では，この NFA と Frontier を用いた幅優先探索を組み合
わせた手法で行っている．

図 3: NFAの構造 (R = (a ∪ b) ◦ b1,2 ◦ c)

5 提 案 手 法
提案手法では，グラフデータを取得したあとでレアラベルを

取得し，そのレアラベルのみを持つグラフデータとそれ以外の
グラフデータに分割するステップ，与えられたクエリをレアラ
ベルで分割するステップと FPGA上で RPQ評価を行うステッ
プ，最後に得られたすべてのパスを結合し，元のクエリを満た
すパスに変換するステップに分けて考える．

5. 1 提案手法の処理の概要
図 4 に提案手法の処理の概要を示す．全体の処理は Host 側

(FPGAと通信を行う PC)で行われる処理と FPGA側で行われ
る処理に分かれる．まず，処理対象のグラフデータを解析しど
のラベルがレアラベルと成りうるかを決定する．その後，5. 2

節で後述する方法でグラフデータを分割する．
　また，ユーザから RPQが与えられると，Host側はそのクエ
リをレアラベルで分割し，すべてのクエリに対して 4節で前述
した NFAを生成する．その後，生成した NFAとすべてのグラ
フデータを隣接リスト形式で FPGAに送信する．NFAは FPGA

に内蔵されている Block RAMに，グラフデータは FPGAボー
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ド上のグローバルメモリにそれぞれ配置される. FPGAは対象
グラフ中のパスの探索と探索されたパスに対しての NFAを用
いた RPQ評価を行い，それぞれのクエリに対してそのクエリ
を満たすパスが FPGAから Hostへ送信される．最後に，Host

側で受け取ったそれぞれのクエリを満たすパスに対して結合処
理を行い，最終的にユーザから与えられた RPQを満たすパス
を結果とする．

図 4: 全体の処理の概要

5. 2 レアラベルの検出，グラフの分割
提案手法では，与えられたグラフデータからすべてのラベル
が何回出現するかを確認する．その後，与えられたパラメータ
(α)に基づき，レアラベルを決定する．αはユーザが指定する
パラメータであり，グラフ中のラベルの中で出現率が低い α個
のラベルをレアラベルとして定義する．
　図 5の場合，α = 1のとき，グラフ中に現れるラベルの中で
最も出現頻度の低いラベルがレアラベルとして定義される．図
より，その条件を満たすラベルはラベル dであるため，グラフ
は図のようにラベル dを除いたグラフとラベル dのみのグラフ
の 2つのグラフに分割される．

図 5: グラフ分割の例

5. 3 クエリ分割
提案手法では，レアラベルの決定後，ユーザから与えられた

クエリをレアラベルで分割し，それぞれのクエリに対する NFA

を生成する．クエリ分割では，ユーザから与えられたクエリを
前から探索していきレアラベルを発見すると，その前後でクエ
リを分割する実装とした．
　ここで例として，ユーザから与えられた RPQ が R =

(a ∪ c) ◦ d ◦ b であり，レアラベルが d の場合，レアラベル
であるラベル d でクエリを分割するため，R は R′ = a ∪ c，
R′′ = bの 2つのクエリに分割される．その後，R′, R′′ に対応
した NFAが生成される．
　この実装方法では，クエリ中のレアラベルに和演算 (∪) 等
が含まれる場合について RPQ評価の対象外としてる．つまり，
クエリ中にレアラベルが出現したとき，その前後には単純な結
合 (◦)のみが現れることを前提とする．
　しかし，レアラベルの前後に和演算 (∪)等が含まれる場合で
も，それらのパスを事前に探索し，レアラベルのみのグラフに
追加することで対応が可能となる．

5. 4 レアラベルを用いた FPGAによる正規パス問合せの提案
図 6に FPGA内の実装の概要を示す．提案手法では FPGA上

にカーネルを 4つ定義して RPQ処理を行う．複数のカーネル
を利用することで，各カーネルが FPGA内部で独立した回路と
して実装され並列動作が可能となり，FPGAの回路をより有効
に活用できる．

5. 4. 1 FPGAの処理の概要
それぞれのカーネルの概要を以下に示す．

カーネル (1) :すべてのクエリに対するパスの探索，RPQ評価
を行い，RPQ評価の結果に関わらず見つけたす
べてのパスをカーネル 1に送信

カーネル (2) : カーネル 1 から受け取ったすべてのパスから，
RPQ評価を満たすパスのみをカーネル 3に送信

カーネル (3) :カーネル 2から受け取ったパスに対してレアラ
ベルとそのパスを結合し，その結果をカーネル 4

に送信

カーネル (4) :カーネル 3から受け取ったパスをグローバルメ
モリにセット

各カーネル間のパスの送受信にはインテル FPGA SDK for

OpenCLの拡張機能であるチャネルを利用する．チャネルを利
用することで，外部メモリを通さずに FPGA内部のみでデータ
の送受信が可能となり，カーネル間でのデータの受け渡しを高
効率かつ低レイテンシに行うことが可能となる．
　また，カーネル 1で行うパスの探索，RPQ評価は 4節で前述
した三浦らの手法をもとに実装を行った．
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図 6: FPGA内の実装の概要

5. 4. 2 RPQ評価を満たすパスとレアラベルとの結合
提案手法では，ユーザから与えられた RPQをレアラベルで
分割するため，それぞれの RPQを満たすパスとレアラベルを
持つパスとを結合する必要がある．そこで，提案手法では前述
した通りカーネル 3で得られたパスとレアラベルを持つパスと
の結合処理を行う．
　まず，カーネル 3ではグラフデータのうち，レアラベルのみ
で構成されるグラフデータで隣接リストに変換されたものをグ
ローバルメモリに配置する．次に，カーネル 2から受け取った
パスに対してレアラベルを持つパスとの結合ができるか判定す
る．例として，R′ を満たすパスを (α, β)とするとレアラベル
を持つパスとの結合は，R′ を満たすパスの終点ノードである β

が任意のノードとレアラベルが貼られたエッジを持つときに行
う．したがって，パス (β, γ)に貼られているラベルがレアラベ
ルのときパス (α, γ)をカーネル 4に送信すればよい．
　図 5を例に取ると，パス (1, 3)が R′ を満たすパスであるた
め，カーネル 2からカーネル 3に送信される．そのパスをカー
ネル 3が受け取ると，パスの終点ノードである 3について，パ
ス (3, 2) がレアラベルが貼られたエッジであることがわかり，
最終的にパス (1, 2)をカーネル 4に送信する．
　また，R′′ についてはレアラベルと結合する必要がないこと
がわかる．これは，与えられた RPQの最後がレアラベルでない
ときにレアラベルと結合する必要がないためである．したがっ
て，RPQの最後がレアラベルでないときはカーネル 2から受け
取ったパスを，そのままカーネル 4に送信する．

5. 4. 3 得られたパスの結合
提案手法ではクエリをレアラベルで分割しそれぞれのクエリ
に対して探索を行うため，それぞれの探索で得られるパスは元
のクエリの一部を満たすパスとなる．そのため，最終的にクエ
リを満たすパスを結果として得るために，それぞれで得られた
パスを結合する必要がある．提案手法では，得られたパスの結
合は FPGAでなく CPU上で行う実装とした．
　図 5の場合，R′ を満たすパスと R′′ を満たすパスのそれぞれ
を表 2に示す．これらのパスを結合した結果得られるパスが最
終的な RPQを満たすパスとなる．
　パス同士の結合は R′ を満たすパスの終点ノードが R′′ を満
たすパスの始点ノードと一致している場合にそれらのパスが結
合可能となる．R′ ◦ dを満たすパス (1, 2)と R′′ を満たすパス

(2, 5)はそれぞれ上記の成約を満たしているため，これらのパ
スを結合することで Rを満たすパス (1, 5)が得られる．

表 2: R′ ◦ d，R′′ をそれぞれ満たすパス

(a) R′ ◦ d を満たすパス

始点ノード 終点ノード
1 2

5 1

(b) R′′ を満たすパス

始点ノード 終点ノード
2 5

3 7

4 1

6 実 験
　本実験で使用した実験環境を以下の表 3に示す．また，Host

側のコンパイルには g++ (GCC) 4.8.5 を，コンパイルオプショ
ンは-O3を使用した．

表 3: 実験環境
(a) Host

CPU Intel Xeon CPU E5-2690 v4 @ 2.60GHz (× 2)

OS CentOS Linux (version 7)

Memory DDR4 64GB (32GB / CPU)

Intel FPGA SDK

for OpenCL
Version 19.4.0 Build 64 Pro Edition

(b) FPGA

Board BittWare 520N

FPGA Intel Stratix 10 GX 2800

Memory
Four banks of DDR4 SDRAM x 72 bits

8GB per bank (Total 32GB)

I/O PCIe Gen3 x16

BRAM 229Mbits

MLAB 15Mbits

6. 1 データセット
本実験では，Advogato [13]，DBLP Citation Network [14]，Red-

dit Hyperlink Network [15]の 3種類のデータセットを用いて実
験を行う．それぞれのデータセットの詳細は後述する．
　また実験のために，それぞれのデータセットについて総ノー
ド数，総エッジ数を変えずにラベルの情報のみを変更すること
とする．これは，レアラベルの出現率が提案手法にどのよう
な影響を与えるかを調査するためである．ユーザが指定する
パラメータ α について， α 個の任意のラベルの出現率が全体
の RARE PARAM%以下になるようにラベルの情報を変更する．
実験では，α = 1, 2， RARE PARAM = 5, 10 の計 4 種類のラ
ベルの変更を各グラフに行い，実験を行った．

6. 1. 1 Advogato
Advogato [13]は，フリーソフトウェアの開発者向けのオンラ

インコミュニティプラットフォームから作成された有向グラフ
で，ユーザ同士の信頼関係をラベル付きエッジで表したもので
ある. advogatoの情報を表 4に示す.
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(a) Advogato (b) DBLP (c) Reddit Hyperlink Network

図 7: パラメータによる影響

表 4: Advogatoの詳細
ノード数 エッジ数 ラベルの種類

6541 51127 5

6. 1. 2 DBLP Citation Network
DBLP Citation Network [16] はコンピュータサイエンスに関
する書誌サイト DBLP から収集した約 300 万件の論文データ
を集めたデータセットである．本実験では，この論文データ
から論文 ID，著者，引用論文 ID，開催地を抽出し，論文 (P)，
著者 (A)，開催地 (V)をノードとする異種グラフデータを作成
した．ラベルの種類は 6 種類とし，それぞれ A

writing−−−−−→ P，
P

writing by−−−−−−−→ A，V
publishing−−−−−−−→ P，P

published in−−−−−−−−→ V，
P

citing−−−−→ P，P
cited by−−−−−→ P である．今回本実験が DBLP

Citation Networkから生成したグラフの詳細を表 5に示す.

表 5: DBLP Citation Networkの詳細
ノード数 エッジ数 ラベルの種類

65536 195039 6

6. 1. 3 Reddit Hyperlink Network
Reddit Hyperlink Networkは英語圏のウェブサイトであり多種
多様なウェブサイトへのリンクを収集し公開しているReddit [17]

から作成されたグラフデータセットである．ここで，グラフ中の
各ノードは subredditと呼ばれる Reddit内で特定のドメインに
焦点を当てたコミュニティを表しており，各エッジは subreddit

間に貼られたハイパーリンクを表す．様々な属性がこのエッジ
に付与されており，その中の 1つにエッジの始点コミュニティ
から終点コミュニティに対して何時にリンクが作成されたかを
表す属性が存在する．この属性は 24時間表記で表されており，
本実験ではこの属性を 2時間刻みで 12分割し，12個のエッジ

ラベルに変換した．今回本実験が Reddit Hyperlink Networkか
ら生成したグラフの詳細を表 6に示す.

表 6: Reddit Hyperlink Networkの詳細
ノード数 エッジ数 ラベルの種類

67179 858488 12

6. 2 パラメータによる性能比較
本実験では，パラメータ α，RARE PARAMを変化させたとき

の性能比較を行う．図 7に実験の結果の全体を示す．それぞれ上
段の図が RARE PARAM = 5，下段の図が RARE PARAM = 10

に対する結果を示している．
αによる影響：図より，クエリ長が 3，5，7，9の場合では，α

の値が変化しても，処理時間に大きな差は現れなかった．しか
し，図 7 (a)の上段で，クエリ長が 11の場合を見ると，α = 2

のほうが処理時間が顕著に短くなっている．これは，クエリ長
が長い場合，RPQ評価のコストが大きくなるが，レアラベルと
定義するラベルの個数が増えることで RPQ評価の対象となる
グラフデータの規模が小さくなるからである．また，レアラベ
ルと定義するラベル数が多くなる場合でも，提案手法ではレア
ラベルとパスとの結合処理にかかるコストは変わらないことも
理由である．
RARE PARAM による影響：図より，ほとんどの場合で
RARE PARAM の違いによる影響は確認できなかった．これ
は，RARE PARAMが小さいほどカーネル 3で行うパスとレア
ラベルの結合に要するコストが減少する．しかし，グラフデー
タを分割する際，レアラベルを除いたグラフが元のグラフデー
タのサイズと大きく変わらない．一方で，RARE PARAMが大
きいとカーネル 3の処理コストが増加するが，レアラベルを除
いたグラフのサイズが小さくなるため，RPQ評価に要する時間
が短くなる．このような原因から RARE PARAMの違いによる
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(a) Advogato (b) DBLP (c) Reddit Hyperlink Network

図 8: クエリ中に出現するレアラベルの個数による影響

影響が確認できなかったと考える．

6. 3 レアラベルの出現回数による実行時間の比較
本実験では前述した 3つのデータセットを用いて，RPQで指
定するクエリにレアラベルの出現回数を変化させた際の提案手
法の性能調査を行った．本実験の対象となるクエリは，和演算
等を含まない結合演算のみの単純なクエリである．
　この実験では，評価対象となる元のクエリ長を 16に固定し，
その中にレアラベルが 1つ，2つ，4つの場合で実験を行う．ま
た，実験で使用するクエリは，レアラベルの個数のみ指定し，
それ以外の部分はランダムに生成したものを使用する．実験結
果に示す処理時間はランダムに生成したクエリに対して RPQ

評価を 10回行ったときの平均値を示す．
　実験結果を図 8に示す．図より，クエリ中に出現するレアラ
ベルの個数が多くなると，RPQ評価に要する時間が短くなって
いる．また，Advogatoでは α の変化による処理時間の変化は
見られなかった．しかし，DBLP，Reddit Hyperlink Networkで
は，すべての場合で α = 2のほうが高速になっている．
　また，図 9に，Advogatoにおけるカーネル 1からカーネル 3

のそれぞれの処理時間を示した．この図からわかる通り，FPGA

での処理時間はクエリに出現するレアラベルの個数が多くなる
につれて短くなっている．これは，より多くのレアラベルが出
現するクエリでは，RPQ評価の対象となるクエリの数が多くな
るがその分，一つ一つのクエリ長が短くなり，1つのクエリに
対する処理時間が短くなるからだと考えられる．
　また，図からカーネル 2の処理時間が最も長いことがわかる．
これは，カーネル 3の RPQ評価を満たすパスとレアラベルと
の結合処理を行う．このとき，レアラベルのグラフ情報にアク
セスするためにグローバルメモリへのアクセスが生じているこ
とが原因と考えられる．通常 FPGAではグローバルメモリへの
アクセスは低速であるため，カーネル 2ではカーネル 3がパス
を読み取ってから処理が終了するまで，チャネルへの書き込み
を待つ必要があるため処理時間が長くなっている．
6. 4 比較手法との性能評価
本実験では，比較手法である Path Index [9]，三浦らの手法 [11]

との実行時間の比較を行う．今回使用したデータセットは Ad-

vogatoと Reddit Hyperlink Networkの 2種類である．また，実
行に 2,000秒以上かかる場合はタイムアウトとした．

図 9: 各カーネルの処理時間 (Advogato)

　図 11に実験の結果を示す．図からわかる通り，Path Indexが
パスの長さが大きくなるに連れて処理時間も指数関数的に増加
している．三浦らの手法ではパスの長さに比例した形で処理時
間が増加している．本手法においてもパスの長さによる実行時
間の増加具合は比例的になっている．しかし，提案手法は三浦
らの手法と比べ低速になっている．これは三浦らの手法の特徴
である，処理時間がクエリ長に比例することが原因である．提
案手法では，クエリをレアラベルで分割し，それぞれのクエリ
に対して RPQ 評価を行っていく．そのため，クエリ長が短い
場合，RPQ評価を行う回数が増えることがボトルネックとなり
低速になっている．
　また，図 10にクエリ長を 31とした場合の三浦らの手法と提
案手法の処理時間を示す．本実験では，クエリに出現するレア
ラベルの個数を 4個とした．図より，この実験では，Advogato，
Reddit Hyperlink Networkに対しての RPQ評価で，提案手法が
三浦らの手法よりも高速に行えていることがわかる．

7 ま と め
本研究ではラベルの出現頻度に着目した FPGAを用いた正規

パス問合せの手法を提案した．探索対象のグラフデータの中で
出現頻度が低いラベルをレアラベルと定義して，そのレアラベ
ルでクエリを分割する．FPGA上では，カーネルを 4つに分け
ることで各処理を並列的に処理できる実装とした．結果として，
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図 10: クエリ長が長い場合の処理時間の比較

(a) Advogato

(b) Reddit Hyperlink Network

図 11: 比較手法との処理時間の比較

レアラベルと定義するラベル数を増やすことでグラフを分割し
たときに，RPQ評価の対象となるグラフデータのサイズを小さ
くすることができる，提案手法ではレアラベルとパスとの結合
処理に要するコストはレアラベルの定義数に影響しないという
点から元のクエリ長が長い場合に，レアラベルの定義数を増や
すことで処理時間が短くなるという特徴が見られた．また，ク
エリ中に出現するレアラベルの個数が多くなることで，探索対
象となるクエリ長が短くなり，一つ一つのクエリに対する RPQ

評価に要する時間が短くなる．これによって，クエリ中に出現

するレアラベルの個数が増えることで RPQ評価に要する処理
時間が短くなるという特徴が見られた．評価実験では，クエリ
長が長い場合に，三浦らの手法と比べ提案手法が高速に RPQ

評価を行えることもわかった．しかし，多くの点で提案手法は
三浦らの手法と比べると低速となっているため，高速化が必要
である．今後の課題として，複数 FPGAを用いた手法などが挙
げられる．
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量子回路シミュレータの実行環境変化に伴う性能評価と特性比較
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あらまし 量子コンピュータは量子の性質を利用することで一部の問題に対して非常に高速な計算を実現可能として，
現在も研究開発が盛んに行われている．しかし正確に動作する量子コンピュータの実現が期待されている中，量子コ
ンピュータ上で動作するアプリケーションの開発などを同時進行で行うことが理想的である．量子回路シミュレータ
は従来型コンピュータ上で量子コンピュータの挙動を表現しているツールであり，量子コンピュータ実機上で動作す
る量子アプリの開発等にも貢献性が高い．本論文では数ある量子回路シミュレータの中でも Qiskit Aerシミュレータ
とQulacsシミュレータについて，複数種の単一サーバ上における性能分析を行うとともに両者の計算機環境における
量子回路シミュレータの性能比較を行う．
キーワード 性能分析，アプリ分析，プロファイラ，量子回路シミュレータ，HPC

1 は じ め に
近年注目が集まっている量子コンピュータは一部の問題に対
して従来型コンピュータと比べて非常に高速な計算を実現する
ことができる可能性があるとされており，様々な機関で盛んに
研究・開発がなされている．従来型コンピュータ上では情報の
最小単位であるビットを 0 または 1 のどちらかの状態として
表すが，量子コンピュータでは量子の持つ性質を利用して 0と
1が重なり合った状態を保持することができる量子ビットを扱
うことが大きな特徴であり，この量子ビットを用い，量子ゲー
トなどを適切に組み合わせることで計算の解が出力される確率
を高めて答えを導き出す．また，このとき複数通りの計算を同
時に行うことと同様の挙動をするため高速な計算を実現するこ
とができるとされる（図 1参照）．量子コンピュータにより高
速化が期待されている計算問題の一例として，例えば量子化学
計算などが挙げられる．しかし，現時点でもすでに複数の量子
コンピュータが存在するものの，いずれもノイズの影響で計算
結果にエラーが含まれるなど完全な挙動をするものとは言い難
い．実際に理想的な挙動をする量子コンピュータが実現するま
で，数年から数十年程度必要と言われている．

図 1 量子コンピュータの挙動

そして現在，従来型コンピュータ上で量子コンピュータの挙
動を表現してシミュレートすることが可能な量子回路シミュ
レータが存在する．量子回路シミュレータを用いると計算結果
は常に正確なものを得ることが可能である．量子コンピュータ
の実現まで数十年かかる可能性がある中で，量子コンピュータ
の開発と並行して量子回路シミュレータを使用して量子アプ
リ開発などを行うことは有用であり，このことから量子回路シ
ミュレータに関する研究を行うことは有用性が高い．現在も
IBMが開発した Qiskit Aer [1]や国立大学法人大阪大学と株式
会社 Qunasysが共同開発した Qulacs [2]，Googleが開発した
Cirq [3]などの量子回路シミュレータが存在し，各シミュレー
タのユーザも多く有用であるが，それぞれの性能特性の違いは
明らかになっていない．
そこで本研究では，複数の量子回路シミュレータを使用した

複数の量子回路について性能分析を行い，性能特性の違いを明
らかにする．前報 [4]では一種類のサーバ上で量子回路シミュ
レータの性能分析を行なった．本稿では性能が異なる複数種の
実験用サーバ上でそれぞれ量子回路シミュレータを動作させ，
それと同時にシステム稼働状況を収集し，実験環境の違いによ
る特性の違いを明らかにする．さらに収集したデータを用いて
分析対象の量子回路シミュレータの動作改善方法について検討
する．

2 関 連 研 究
量子回路シミュレータには複数の方式が存在し，各方式の様々

な量子回路シミュレータが存在する．その中でも State Vector

方式は，すべての量子状態をメモリに保持するため状態ベクト
ルをまとめて取得可能であり，計算量が量子回路の形状の影響
を受けにくい．また，このような構造から動作途中の量子状態
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を得ることも可能であるため，例えば量子アプリのデバッグ作
業に有用である．Tensor Network 方式では量子回路をテンソ
ルネットワークとして表す．また，シミュレートにあたって必
要な量子状態のみを計算する．Density Matrix方式では，量子
状態を行列として表現しつつシミュレートを行う．しかしこの
とき，必要なメモリ量は非常に多くなる．
例えば State Vector方式の量子回路シミュレータに，Intel-

QSがある [5]．Intel-QSは CPUベースの分散型 State Vector

方式シミュレータであり，マルチコア CPUでの使用のために
OpenMP でマルチスレッド化されている．また，ひとつの大
規模な回路だけでなく，複数の小/中規模回路のシミュレート
も可能である．さらに Tensor Network方式の量子回路シミュ
レータの例として，例えば TeNeS [6]が挙げられる．TeNeSは
多体量子状態計算を行うためのオープンソースプログラムパッ
ケージであり，OpenMPとMPIハイブリッド並列に対応して
いる．
続いて量子回路シミュレータの性能向上に関する関連研究
を示す．今村らによって開発された mpiQulacs [7] は，State

Vector方式の量子回路シミュレータのひとつである Qulacs [2]

を，A64FX CPUに対して最適化された量子回路シミュレータ
である．MPIを使用することで並列分散処理に対応している．
演算を行う際は，CPUに搭載されている複数の演算を一度に
まとめて実行することができる命令を使用することでメモリバ
ンド幅を引き上げている．また，状態ベクトルを複数に分割し，
各プロセスで均等に保持してローカルで計算を行い，他プロセ
スと状態ベクトルを共有する時のみ MPI通信を使用すること
で並列処理を実現している．この他にも高速化のための工夫を
複数行うことで，数十ノード単位の大規模シミュレーションに
関して，他の量子回路シミュレータと比較して性能が高くなっ
たことを確認している．

3 量子回路シミュレータ
前章でも述べたように，量子回路シミュレータには State

Vector 方式と Tensor Network 方式など複数の方式が存在す
る．その中でも State Vector 方式は前述のとおり途中の量子
状態を取得することが可能なため量子アプリ等の開発における
有用性が高いという点から，今回の実験では State Vector方式
のシミュレータについて分析を行う．以下で分析に用いる量子
回路シミュレータについて紹介する．

3. 1 Qiskit Aer

Qiskit Aer [1] は量子コンピュータ用のフレームワークであ
る Qiskit [8] に含まれる量子回路シミュレータである．Qiskit

では量子回路を構築して実際の量子デバイス上で実行すること
が可能であり，モジュール構造のため最適化などの処理も行い
やすく設計されている．さらに従来型コンピュータ上でも量子
回路をシミュレートすることが可能となっており，量子回路シ
ミュレータの方式は State Vector方式と Tensor Network方式
の両方に対応している．

3. 2 Qulacs

Qulacs [2] は国立大学法人大阪大学と株式会社 Qunasys に
よって開発された State Vector 方式の量子回路シミュレータ
である．主要部分は性能を重視しながら C++で実装されてい
る．また使用時は Pythonインタフェースを介して使用するこ
とができるため，高速なシミュレーションと高い利便性を実現
している．
さらに本稿では前章で紹介したmpiQulacsも実験対象シミュ

レータとして使用する．

4 性能分析ツール
本稿で使用した性能分析ツールについて説明する．

4. 1 mpstat

mpstatは，CPU使用率やハードウェア割り込みなどの情報
を取得することが可能なコマンドである．通常各カテゴリにつ
いて，すべての CPUの平均値と各 CPUごとの統計情報を得
ることができる．
mpstat を用いることで各コアの挙動を詳細に確認すること

ができるため，I/O競合発生の可能性を発見することができる
などボトルネックの要因特定に有用である．本稿では特にユー
ザ時間割合を抜粋して紹介する．

4. 2 Linux Perf

Linux Perf [9]は，主に Linux Kernelのイベントデータ収集，
トレース機能を提供しているツールである．Linux Perfにはい
くつかのサブコマンドが存在し，Linux Perfを使用する際は通
常これらサブコマンドを併用する．
今回の実験では stat というサブコマンドを使用する．perf

statは，あるプログラムの実行中に指定したイベント値を出力
することなどが可能である．取得することができるデータに，
例えばページフォールトの回数やキャッシュヒット/ミス数な
どがある．

4. 3 PCM Tools

PCM Tools [10]は CPUのリソース利用に関する情報を取得
することができるツールである．PCMには複数のコマンドが
含まれており，例えば pcm-memory を用いるとメモリバンド
幅のモニタリングが可能である．実際に計測する際は必要に応
じてこのようなコマンドを使用する．
なお，本稿では Primergy RX2540 M1サーバにおけるデー

タ収集にてこの pcm-memoryを用いている．

5 実 験
5. 1 実 験 概 要
本稿では，Qiskit Aerと Qulacsそれぞれのライブラリを使

用した量子回路シミュレータの Python プログラムを実行し，
実行中のシステム稼働状況を複数の性能分析ツールを用いて収
集する．
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使用する量子回路シミュレータのバージョンを表 1に示す．

表 1 量子回路シミュレータのバージョン

qiskit 0.39.4

qiskit aer 0.11.2

qulacs 0.6.3

mpiQulacs 1.3.1

量子体積 (QV: Quantum Volume)は，量子コンピュータの
システムを評価する目的で，どの程度複雑な処理が可能かを示
す指標として提案 [11]された．量子体積モデル回路はこの量子
体積を評価するためのものであり，ランダムな組み合わせの量
子ビットのペアに 2 量子ゲートを作用させる．以降この回路を
QV回路と記述する．
今回の実験には，Qiskit Aer，Qulacs，mpiQulacsそれぞれ
を使用した各 Pythonプログラムに，この QV回路を用いた．
測定時の量子ビット数は 30，回路の深さは 10に設定した．
プログラム実行中の性能データ収集にあたり，bash スクリ
プトを使用した．動作は性能分析ツールの実行を開始した後シ
ミュレーションプログラムの実行を開始し，シミュレーショ
ン実行が終わると性能分析ツールによるデータ収集も終了す
る形にした．また性能分析ツールの設定について，mpstat と
vmstat は fflush() を用いることでデータ収集の間もバッファ
のフラッシュを行う．
また，Primergy RX2540 M1サーバにおいて perf statを使
用して収集するイベントデータは以下に示すイベントに関して
収集を行う．

• コアサイクル数，実行命令数，L1Dキャッシュ
ミス数，L1Dキャッシュ参照数

• コアサイクル数，実行命令数，L2キャッシュミ
ス数，L2キャッシュ参照数

• コアサイクル数，実行命令数，L3キャッシュミ
ス数，L3キャッシュ参照数

さらに，同じく実験に使用する FX700サーバにおいては以
下に示すイベントに関してデータ収集を行う．

• コアサイクル数，実行命令数，L1Dキャッシュ
ミス数，L1Dキャッシュ参照数，L2キャッシュ参照
数，L2キャッシュミス数

そして Primergy RX2540 M1サーバにおけるメモリバンド
幅データ収集については PCM Tools の pcm-memory を用い
る．また，今回使用する性能分析ツールは，すべて 1秒間隔で
データの収集を行う．

5. 2 実 験 環 境
2つの実験環境をそれぞれ表 2と表 3に示す．
以降，Primergy RX2540 M1 を RXサーバと記述する．ま
た，mpiQulacsは A64FX CPUに対して最適化されたシミュ
レータであり，そのために FX700サーバ上でのみ性能分析を
行う．

表 2 実験環境 1

実験用サーバ Primergy RX2540 M1

OS Rocky Linux 8.6

CPU Intel Xeon プロセッサー E5-2697v3(2.60GHz)

CPU コア数 14

L1d/L2/L3

キャッシュ
32 KB(core)/256 KB(core)/35 MB

メモリ DDR4(2133) 128 GB

表 3 実験環境 2

実験用サーバ FX700

OS Rocky Linux 8.5

CPU Fujitsu A64FX (2.0GHz)

CPU コア数 48

L1d/L2 キャッシュ 64KB(core)/8MBx4(CMG)

メモリ HBM2 32 GB

5. 3 実 験 結 果
5. 3. 1 実 行 時 間
はじめに量子回路の実行時間について表 4に結果を示す．こ

の表から，Qiskit Aerシミュレータと Qulacsシミュレータの
比較において，今回の実験環境どちらも Qiskit Aerシミュレー
タと比べて Qulacsシミュレータの方が十数秒から数十秒程度
量子回路の実行時間が短いことがわかる．そして FX700サー
バ環境において，mpiQulacsは Qulacsシミュレータよりさら
に 30 秒程度回路実行時間が短いことがわかる．

表 4 量子回路実行時間（秒）
RX FX700

Qiskit Aer 129.1 77.5

Qulacs 119.0 49.5

mpiQulacs - 19.5

さらに今回使用したシミュレーションプログラム内における
処理の実行時間内訳を以下の図 2，図 3，図 4，図 5，図 6にそ
れぞれ示す．なお，各グラフの右に処理内容を記述しており，
プログラム中では記述されている処理内容のうち上に書かれた
処理から順に実行している．
これらの図から Qiskit Aer シミュレータでは RX サーバ，

FX700 サーバ共にサンプリング処理を含めた回路実行にかか
る時間が最も長いことがわかる．同時に FX700サーバ上では
Qiskitライブラリのインポートに 8 %程度の時間がかかってお
り，比較的目を引く結果であった．また，Qulacsシミュレータ
については RXサーバ上では回路実行時間が最も長く，FX700

サーバ上ではサンプリング処理の時間が最も長いことがわかる．
さらに mpiQulacs シミュレータについては，回路実行時間と
サンプリング処理が実行時間のほとんどを占めており，各処理
の時間割合の差は 2 %程度であった．同時に，Qulacs ライブ
ラリ以外のライブラリのインポートに 5 %程度の時間を使用し
ており，こちらも比較的目を引く結果となった．
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図 2 RX サーバ Qiskit Aer 実行時間内訳

図 3 RX サーバ Qulacs 実行時間内訳

図 4 FX700 サーバ Qiskit Aer 実行時間内訳

図 5 FX700 サーバ Qulacs 実行時間内訳

5. 3. 2 mpstat

続いて mpstatの結果について記述する．
mpstat で取得したプログラム実行中のユーザ時間割合の全

図 6 FX700 サーバ mpiQulacs 実行時間内訳

コア平均値のグラフを図 7に示す．
このグラフから，Qiskitの QV回路は実行中ユーザ時間割合

を約 100 %で保っていることがわかる．また，Qulacs QV 回
路は，RXサーバ上では基本的に 100 %程度の値を保っている
ものの，終盤に数秒間ユーザ時間割合が低下した．また FX700

サーバ上では実行開始から 10 秒程度 100 %となっているが，
その後著しく割合が低下した．Qulacs QV 回路のこれら現象
については，図 3と図 5の結果からサンプリング処理が関係し
ていると考えられる．さらに mpiQulacs は最大ユーザ時間割
合が 90 %程度であり，図 6よりこの部分は量子回路実行に対
応，その後著しく値が低下する部分はサンプリング処理に対応
していると考えられる．

図 7 ユーザ時間割合（%）

5. 3. 3 Linux Perf

続いて Linux Perfにおける分析結果について記す．今回，サ
ブコマンドとして stat を使用してキャッシュミス率等を取得
した．
各環境におけるキャッシュミス率は以下の通りである．表 5

に RXサーバにおける L1D，L2，L3キャッシュミス率を示す．
さらに表 6 に FX700 サーバ上における L1D，L2 キャッシュ
ミス率を示す．
また，図 8に RXサーバにおける L1Dキャッシュミス率，図

9に L2キャッシュミス率，図 10に L3キャッシュミス率を示
す．さらに，図 11に FX700サーバにおける L1Dキャッシュ
ミス率，図 12に FX700サーバにおける L2キャッシュミス率
をそれぞれ示す．
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表 5 RX サーバ キャッシュミス率（%）

L1D L2 L3

Qiskit Aer 1.5 45.9 67.9

Qulacs 2.7 54.3 38.4

mpiQulacs - - -

表 6 FX700 サーバ キャッシュミス率（%）

L1D L2

Qiskit Aer 1.5 29.6

Qulacs 2.8 34.2

mpiQulacs 3.8 56.1

図 8 RX サーバ L1D キャッシュミス率（%）

図 9 RX サーバ L2 キャッシュミス率（%）

図 10 RX サーバ L3 キャッシュミス率（%）

表 5 から，L1D，L2 キャッシュミス率は Qulacs の方が高
いが，L3キャッシュミス率は Qiskit Aer より Qulacs の方が
43.4 %程度低い値となっていることがわかる．

図 11 FX700 サーバ L1D キャッシュミス率（%）

図 12 FX700 サーバ L2 キャッシュミス率（%）

さらに表 6 から，L1D キャッシュミス率，L2 キャッシュ
ミス率の各項目についてすべて Qiskit Aer シミュレータより
も Qulacsシミュレータの方がキャッシュミス率が高く，そし
て QulacsシミュレータよりもmpiQulacsの方がさらにキャッ
シュミス率が高い結果となった．
5. 3. 4 メモリバンド幅
続いて各サーバ上におけるメモリバンド幅計測結果につい

て記述する．RXサーバのメモリバンド幅理論値は 68 GB/s，
FX700サーバにおけるメモリバンド幅理論値は 1024 GB/sで
ある．
はじめに RXサーバについて，前述の通りメモリバンド幅の

計測は PCM Tools のサブコマンドである pcm-memory を使
用した．図 13に結果のグラフを示す．このグラフから，プロ
グラム実行中 Qulacsシミュレータは Qiskit Aerシミュレータ
と比べてメモリバンド幅を引き出していることがわかる．
続いて FX700 サーバ上におけるメモリバンド幅を図 14 に

示す．このグラフから，Qulacs シミュレータは実行開始から
10 秒程度に渡りメモリバンド幅を 500 GB/s 近くまで引き出
していることがわかる．また mpiQulacs も同様に実行開始か
ら 10 秒程度 600 GB/s近いメモリバンド幅を引き出していた．
Qulacsシミュレータと mpiQulacsについて，メモリバンド幅
を高水準で引き出しているときの処理については，図 5と図 6

から量子回路実行処理中であると考察される．
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図 13 RX サーバ メモリバンド幅（GB/s）

図 14 FX700 サーバ メモリバンド幅（GB/s）

6 まとめと今後の課題
本稿では異なる環境下で複数の量子回路シミュレータの性能
データ収集を行い，性能の分析を行った．
その結果，量子回路の実行時間は両環境ともにQiskit Aerシ
ミュレータよりも Qulacsシミュレータの方が短い結果となっ
た．さらに FX700環境下において，mpiQulacsはこれら 2 つ
のシミュレータよりもさらに短い実行時間を記録した．そして
プログラム中の関数の実行時間割合の分析から，Qiskit Aerシ
ミュレータは両環境において量子回路実行時間がその大半を
占めていることがわかった．Qulacs シミュレータについては
RX サーバ上では量子回路実行に消費する時間が比較的多く，
FX700 サーバ環境下ではサンプリング処理に消費する時間が
多いことがわかった．さらに mpiQulacs は量子回路実行とサ
ンプリング処理にかかる時間割合が同程度であるとわかった．
また，mpstatの結果から Qiskit Aerシミュレータ実行時は
プログラム実行中約 100 %のユーザ時間割合を保っていたこと
がわかるが，Qulacsシミュレータと mpiQulacsについてはサ
ンプリング処理実行中と思われる瞬間著しく割合の低下が見ら
れた．また，mpiQulacsの最大ユーザ時間割合は他 2 種類のシ
ミュレータよりも 10 %程度低いことがわかった．
さらに perf stat を使用したキャッシュミス率の分析結果か
ら，RXサーバでは L1D，L2キャッシュミス率についてQiskit

Aer シミュレータと比べて Qulacs シミュレータの方が高く，
L3キャッシュミス率は Qiskit Aerシミュレータの方が高い結

果になった．また，FX700サーバは L1D，L2キャッシュミス
率共に Qulacsシミュレータの方が高く，さらにmpiQulacsは
Qulacs シミュレータよりも両キャッシュミス率が高い結果と
なった．
またメモリバンド幅の分析から，両環境共に Qulacsシミュ

レータは Qiskit Aer シミュレータと比べて明確にメモリバン
ド幅を引き出しており，FX700 サーバ環境下では mpiQulacs

が最もメモリバンド幅を引き出していることがわかった．
これらの結果から，キャッシュミス率を抑えたとしても実行

時間に与える影響は比較的小さく，メモリバンド幅を引き出す
ことが実行時間の短縮につながる可能性があるという考察が前
報 [4]と比べさらに強固になった．さらに FX700サーバにおい
て，Qulacsシミュレータと mpiQulacsの処理のうちユーザ時
間割合が低下しているサンプリング処理についても，より効率
的な CPU使用をするよう改善することで性能が高まる可能性
も考えられる．
今後もさらに大規模システムを使用するなどし，量子回路シ

ミュレータについて詳細な分析を進める．そしてその結果を基
にシミュレータの動作改善方法を模索し，実装して検証を重ね
ていく．
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