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多周期的更新アクセスに適した二次記憶管理技法

——連続的Webクローリングへの適用——

田村 孝之†,††a) 喜連川 優††b)

Secondary Storage Management for Multi-Periodic Updates

Takayuki TAMURA†,††a) and Masaru KITSUREGAWA††b)

あらまし 本論文では大規模なデータベースの各レコードを独立周期で更新するアクセスパターンに適した新
たな二次記憶編成方式を提案する．このようなアクセスパターンは，筆者らが取り組んでいる大規模Webアーカ
イブ構築のための連続的Webクローリングに特徴的なものである．連続的Webクローリングにおいては，Web

ページごとに更新頻度を推定し，アクセス間隔を適応的に制御することで収集の効率化を図るが，更新頻度推定
に必要なWeb ページごとの状態情報をアクセスのつど更新する必要が生じ，その更新負荷が大規模化の妨げと
なってしまう．提案手法はレコードのアクセス予定時刻の知識を利用してデータを配置するものであり，大規模
Web クローリングの実データを用いた評価によりその劇的な効果を実証する．
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1. ま え が き

筆者らはWeb の構造や時間変化の分析に基づく社

会知の抽出に取り組んでおり，その基盤として日本

のWeb情報を網羅的に収集・蓄積した大規模なWeb

アーカイブの構築を進めてきた [1], [2]．Web空間全体

を一括収集する従来のクローリングでは時間分解能に

限界があることから，個々のWeb ページを独立した

周期で繰り返しアクセスし続ける連続的クローリング

によりWebアーカイブの維持を行っている [3], [4]．

連続的Web クローリングは過去のクローリングの

実績をWebページごとの状態情報としてデータベー

ス化し，これに基づいて各Web ページの更新頻度を

推定することで最適なアクセススケジュールを導出す

るものである．また，新たなアクセスの結果を即座に

状態データベースに反映し，更新頻度推定精度の継続

†三菱電機株式会社情報技術総合研究所，鎌倉市
Information Technology R&D Center, Mitsubishi Electric

Corporation, 5–1–1 Ofuna, Kamakura-shi, 247–8501 Japan
††東京大学生産技術研究所，東京都

Institute of Industrial Science, The University of Tokyo, 4–

6–1 Komaba, Meguro-ku, Tokyo, 153–8505 Japan

a) E-mail: ttamura@acm.org

b) E-mail: kitsure@tkl.iis.u-tokyo.ac.jp

的な向上を図る．

Webページ状態情報はWebページのコンテンツ本

体と比較すると小さいものの，10 億ページを超える

大規模クローリングにおいては状態データベース全体

は数百 GByte規模に達し，軽視することはできない．

一方，Webページコンテンツは単純な構造のリポジト

リに追記されるのが通常であり [5]，更新負荷はむしろ

低いと考えられる．したがって連続的Web クローリ

ングの効率化のためには，大規模な状態データベース

に対して発生する更新の負荷を軽減することが不可欠

となる．同様の問題は，各種のセンサが大量に配置さ

れるに伴い，それらが発信する情報の網羅的かつ効率

的な収集を試みる際にも発生し，今後その重要性が増

すものと考えられる．

データベースの更新負荷軽減のために従来提案され

て来た手法として，キャッシュやログ構造化などが挙

げられる．しかし，クローリングにおいては相手Web

サーバに負荷を集中させないようにするため，アクセ

ス先の局所性を避けるような制御をすることが一般的

であり，大規模クローリングにおけるキャッシュの効

果は期待できない．一方，ログ構造化技法は更新後の

書込みデータを，その元の位置にはかかわらず連続し

てディスクに書き込むことで書込みのスループットを
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上げるものであるが，書込み後のデータが断片化し，

再度読み込む際に性能ペナルティとなることが知られ

ている．連続的Web クローリングは，更新が周期的

かつレコードごとに異なる多周期的更新アクセスが発

生することが特徴的であり，その特性に合った手法の

開発が必要である．

そこで本論文では，上記のようなレコードごとの固

有周期による多周期的更新アクセスにおける性能を向

上する二次記憶編成方式を提案する．本方式では，更

新周期に関する知識を利用し，次の読込み時期に応じ

てレコードをクラスタリングする．また，書込みにお

いては大域的なバッファリングによりランダムシーク

の発生を抑え，性能低下を防止する．

以下，2.では連続的Webクローリングとその多周

期的更新アクセスについて述べるとともに，従来手法

の問題点を明らかにする．3.では提案する二次記憶編

成方式について説明し，4.で大規模Webクローリン

グの実データを用いた性能評価を行う．最後に，5.で

全体のまとめを行う．

2. 連続的Webクローリングの処理モデル

2. 1 Webページ更新間隔推定と状態情報

筆者らは大規模Webアーカイブを維持するために，

2005年から網羅的な連続的Webクローリングを実施

している．最近ではWeb ページの更新周期を RSS・

Atomフィード，sitemaps ファイル [6] 等により明示

するWebサイトも増えつつあるものの [7]，ほとんど

のWeb ページの更新周期は不明であり，クローラは

Webページ内容の継続的な観測結果からその値を推定

する必要がある [8], [9]．筆者らは，Poisson過程の最

ゆう推定による Cho ら [10] の手法に基づき，次のよ

うにWebページの更新間隔推定を行っている [3], [4]．

すなわち，あるWeb ページの初回アクセスからの経

過時間を T，その間に行ったアクセスで更新が検出さ

れなかった際のアクセス間隔の累積値を U，更新が検

出されたアクセス間隔の最小値 tc min及び平均値 tc avg

の幾何平均 t̄c =
√

tc min · tc avg を用い，以下の式 (1)

により当該Webページの更新間隔 λ−1 を推定する．

λ̂−1 � t̄c

log
T

U

(0 < U < T ), (1)

クローラは各Web ページについて，T，U，及び

t̄c に対応する状態情報をデータベースとして維持す

る．表 1 にその属性の一部を示す．式 (1)の T は Last

表 1 連続的 Web クローリングにおける Web ページ状
態情報の属性（抜粋）

Table 1 An excerpt from the per-page state record

for continuous crawling.

属性名 データ型 用途
URL 文字列 HTTP 要求生成
Referer 文字列 HTTP 要求生成
Last modified 日付 HTTP 要求生成
Etag 文字列 HTTP 要求生成
Status 整数 HTTP 応答保存
History 整数 定常的エラーの検出
Checksum 文字列 更新有無の検出
Epoch (T0) 日付 更新間隔推定
#Visits 整数 更新間隔推定
#Versions (m) 整数 更新間隔推定
Last visited (T + T0) 日付 更新間隔推定
Stable period (U) 整数 更新間隔推定
Min. interval (tc min) 整数 更新間隔推定
Interval (λ−1) 整数 更新間隔推定結果
... ... ...

visitedと Epochの差から求め，tc avg は (T − U)/m

により求める．また，Checksumは最終アクセス時に

おけるWebページ内容のハッシュ値（MD5による）

であり，次回アクセス時にWebページの更新有無を検

出するために用いる．このほかにも，HTTP要求ヘッ

ダに含めるための情報や，直近のエラーの発生傾向，

プライオリティ制御情報などが含まれており，URL等

の可変長文字列を除いても 1 レコード当り約 100 バ

イトとなっている．この値は平均的なWeb ページの

サイズである約 20 KiB（注1）と比較すると 2けた小さい

が，10 億ページに対しては 100 GiB 規模となり，巨

大なデータベースを構成する．

一方，Webページ全体に対する単一ハッシュ値を用

いる更新検出方法には，内容の些細な部分（アクセス

カウンタ，日付，及び広告等）が変化しただけでも更

新とみなしてしまうという問題がある．Olstonら [11]

は，Web ページを複数の部分に分割し，それぞれに

対して一致判定を行うことで更新検出の精度を高める

試みについて述べている．この場合，状態情報には複

数のハッシュ値属性を保持する必要が生じる．また，

式 (1)ではアクセス間隔の統計値のみを用いているが，

推定の精度を上げるために最近のアクセス間隔の値を

いくつか状態情報に保持することも考えられる．この

ように，更新間隔推定の精緻化を考慮すると，状態情

報のレコード長は更に大きくなると想定する必要が

ある．

（注1）：KiB = 210 Bytes，MiB = 220 Bytes，GiB = 230 Bytes．
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図 1 多周期的更新アクセスの処理モデル
Fig. 1 A processing model of multi-periodic updates.

2. 2 多周期的更新アクセス

連続的WebクローリングにおけるWebページ状態

情報更新の動作は，図 1 のようにモデル化することが

できる．すなわち，更新プロセス（Updater）が複数の

外部情報源（Source 1, Source 2, ...）をそれぞれに固

有の周期で観測するとともに，各情報源固有の管理情

報を格納した情報源状態データベース（Data Source

State DB）への参照・更新を行うというものである．

イベントキューは情報源識別子 idと観測予定時刻 tを

対応づけて管理し，情報源ごとの観測タイミングを制

御する．情報源状態データベースの各レコードは情報

源識別子 idにより識別される属性集合（attr1, ...）か

らなり，観測に先立ってプロトコルパラメータ等を得

るために読み出され，観測後に統計情報等を更新した

結果（attr1′, ...）が書き戻されるものとする．また，

更新プロセスは当該情報源の次回観測時刻（t′）を決

定し，識別子 id とともに再度イベントキューに投入

する．なお，観測データ自体はアーカイブに追加され，

別途異なるプロセスにより処理されるものとする．

本モデルにおいては，情報源観測，すなわち状態

データベースのレコードアクセスのタイミングは更新

プロセスにとって完全に既知であるが，各レコードの

アクセス順序は見掛け上ランダムになる．本論文では

このようなアクセスパターンを多周期的更新アクセス

と呼び，大量の情報源からの情報収集を特徴づけるも

のとして扱う．観測データの格納は大きなデータ量を

伴う可能性があるもののシーケンシャルなアクセスが

主体となるため，情報収集全体の性能を決定づけるの

は状態データベースに対する多周期的更新アクセスの

効率であると考えられる．

2. 3 B-木に基づく実装と問題点

情報源状態データベースの一般的な実装方法として，

図 2 単位時間内にアクセスする Web ページ集合におけ
るアクセス間隔の累積組成比

Fig. 2 Cumulative access-interval composition of

Web pages accessed in a time unit.

識別子 idをキーとする検索構造を B-木により実現す

ることが考えられる．イベントキューには識別子 idが

ほぼランダムに並ぶため，1件ずつ B-木をアクセスす

ると完全なランダムアクセスとなって I/O性能が大幅

に低下してしまう．そこで，観測イベントの時間分解

能を 1日あるいは 1時間等に設定し，単位時間内に観

測するすべての情報源の識別子をソートしてから B-

木へのアクセスを行うことで，性能低下を緩和する必

要がある．

図 2 は，実際の連続的Webクローリング（注2）におけ

るWebページ更新間隔推定結果に基づき，再収集の単

位時間（1日（Daily）または 1時間（Hourly））内にア

クセスするWebページ集合について，アクセス間隔の

組成を示したものである．τ を整数とし，アクセス間隔

（=更新間隔推定値）τ をもつWebページの数を f(τ)

個とすると，そのようなWebページをある単位時間内

にアクセスする確率は τ−1 であり，その数は τ−1f(τ)

となる．単位時間内にアクセスするWeb ページ数の

期待値
∑

τ
τ−1f(τ)との比 τ−1f(τ)/

∑
τ

τ−1f(τ)の

累積値をプロットしたものが図 2 の weighted であ

る．一方，non-weightedは f(τ)/
∑

τ
f(τ)の累積値

である．

図 2 は情報源状態データベースの各レコードに対す

るアクセス傾向に対応している．単位時間 1日の場合

はアクセスするレコードの 70%以上が次の日もアクセ

（注2）：2008 年 12 月から 2009 年 2 月にかけて実施．再収集の単位
時間は 1 日としたが，HTTP 応答ヘッダに Last-Modified タイムスタ
ンプが含まれる場合はその値を利用するため，1 日未満の更新間隔推定
結果が得られることもある．
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スされるのに対し，単位時間 1時間の場合は毎時間ア

クセスするレコードは 10%未満であることを示してい

る．前者はより単一周期のアクセスに近いといえるが，

non-weighted が示すように，データベース全体と比

較すると毎日アクセスされるレコードは 10%程度であ

り，識別子順のアクセスを行ったとしても，読み込ん

だ B-木ページの不要部分が多く，I/O効率は低くなる

と考えられる．小さな単位時間に対しては更に識別子

が疎となるため，ランダムアクセスとの差はほとんど

なくなってしまう．一方，各レコードは単位時間内に

一度しかアクセスされないため，バッファリングによ

り I/Oを回避しようとすると，主記憶の利用効率が非

常に低くなる．

このように，多周期的更新アクセスの課題として

は，更新対象となる大量レコード取得の効率化が重

要であり，B-木に代表される従来の検索構造は適さな

いと考えられる．同様に，LFS（Log-structured File

System）[12] やWrite-optimized B-tree [13] 等の書

込みのシーケンシャル化による性能向上手法において

も書込み後のデータの再読込みについては効率化さ

れないため，多周期的更新アクセスの性能向上は望め

ない．

3. アクセス予定時刻順編成

3. 1 基本構造とバッファ管理（SAT/Basic方式）

前章の多周期的更新アクセスに適した二次記憶編成

法として，図 3 に示すアクセス予定時刻順編成（基

本方式：SAT/Basic）を提案する．ただし，図 3 では

図 1 における情報源及び観測結果アーカイブを省略し

た．この構造は，イベントキューに状態データベース

を統合し，非正規化したものととらえることができる．

図 3 アクセス予定時刻順編成の基本構造（SAT/Basic）
Fig. 3 Scheduled Access Time Organization in its ba-

sic form (SAT/Basic).

本論文のモデルにおいては，更新プロセスが情報源

の観測周期，すなわち各レコードのアクセス周期を把

握しており，次にレコードがアクセスされる時刻は既

知である．そこで，二次記憶を複数の領域（以下，バ

ケットと呼ぶ）に分割し，それぞれに同一の次回アク

セス予定時刻をもつレコードを格納するようにする．

ただし，情報収集の要求として収集周期の下限 uと上

限 T · u（T は整数）が与えられているものとし，時

刻を uを単位時間とする整数値で表現する．時刻 tに

おいては，バケットは t, t + 1, t + 2, ..., t + T のそれ

ぞれに対応する T + 1個が存在する．また，各バケッ

トにはレコードを先頭から順に単純に格納し，そのサ

イズには制限を設けない．一方，主記憶上にはバケッ

ト t + 1, t + 2, ..., t + T とそれぞれ 1対 1に対応する

T 個の書込みバッファ（t + 1, t + 2, ..., t + T）を用意

する．

以下，時刻 tにおける更新プロセスの動作概要を述

べる．

（ 1） レコードポインタ r をバケット tの先頭に設

定する．

（ 2） r が指すレコードを読み込み，属性集合

（attr1, ...）からプロトコルパラメータ等を得て，識別

子 idに対応する情報源に対しデータを要求する．

（ 3） 情報源からデータを取得し，アーカイブに追

記する．

（ 4） 取得したデータに基づき，統計情報等を更新

した属性集合の値（attr1′, ...）を作成するとともに，

次回アクセス予定時刻 t′(t + 1 ≤ t′ ≤ t + T ) を決定

する．

（ 5） レコードの新たな値（t′, id, attr1′, ...）をク

ラッシュ回復用の更新ログ（Log）及び書込みバッファ

t′ に追記する．

（ 6） r を 1 レコード分進め，r がバケット t の末

尾に達していなければ（ 2）に戻る．

（ 7） バケット tを削除し，その領域を解放する．

（ 8） 書込みバッファt+1のすべてのレコードをバ

ケット t + 1の末尾に追記する．続いて，書込みバッ

ファt + 1を削除し，その領域を解放する．

（ 9） バケット t+T +1及び書込みバッファt+T +1

を新たに作成する．

ステップ（ 2）においては，処理対象レコードを受

動的に決定するため，識別子 id に基づくレコードの

検索は不要であり，バケット内の複数レコードの先読

みによる高速化が実現できる．
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なお，実際のWebクローリングではステップ（ 3）～

（ 5）を非同期的に実行し，複数Webサーバへの並行

アクセスにより通信スループットの向上を図っている．

ここでは I/O特性を明示するためWebサーバの応答

遅延を無視し，逐次的な記述とした．

次に，ステップ（ 5）における書込みバッファの管

理の詳細について説明する．書込みバッファは固定長

のページ単位で拡張し，各ページの先頭アドレスを配

列に格納して管理する．書込みバッファには先頭から

順にレコードを格納して行き，空き領域がなくなった

ら新たなページを割り当ててレコードの残りの部分を

格納する．書込みバッファに割り当てられるページ数

は初期状態で 0であり，上限は存在しない．そのため，

書込みバッファごとに書き込まれるレコード数が均一

でなくても主記憶を効率良く利用することができる．

ただし，新たなページを割り当てる際に，各バッファ

に割り当てられたページ数の合計がしきい値を超えて

いる場合は，書込みバッファのフラッシュを行う．

以下に，書込みバッファのフラッシュ動作の手順を

示す．

（ 1） p = 16, 4, 1の順に（ 2）～（ 4）を実行する．

（ 2） i = 1, 2, ..., T の順に（ 3）を実行する．

（ 3） バッファt + iに割り当てられたページ数> p

であればバッファt + iの全レコードをバケット t + i

の末尾に追記し，バッファt + iに割り当てられたすべ

てのページを解放する．

（ 4） 解放されたページが存在すれば終了．

（ 5） ページが割り当てられたバッファを一つ選択

し，その全レコードを対応するバケットの末尾に追記

し，当該ページを解放する．

ページ割当要求が発生しているバッファとは独立に

すべてのバッファを順にフラッシュすることで，バケッ

ト間の切換を除き，ほとんどの書込みをシーケンシャ

ルアクセスとすることが可能となる．ただし，フラッ

シュ対象バッファの最小ページ数 pを指定することで，

小規模な書込みの抑制を図っている．また，ステップ

（ 5）は空き領域の残っている単一ページからなるバッ

ファをフラッシュせざるを得なくなった場合に実行さ

れるが，バッファ数に対して割当可能なページ数が十

分でない状況を示唆しており，小規模な書込みの多発

を避けるため，フラッシュ対象を 1ページに限定して

いる．

アクセス予定時刻順編成においては，状態データ

ベース自体がイベントキューを兼ねる．そのため，ディ

スク上のデータ構造は，メッセージングシステムにお

けるキューデータベースと類似している [14]．しかし，

メッセージングシステムではメッセージを遅延なく

ディスクに書き込むため，複数バッファによる書込み

最適化の効果は得られない．メッセージングシステム

は基本的に FIFOとして動作し，時刻の絶対値に基づ

いてレコードを多数の書込み先に振り分ける状況を想

定していない．

3. 2 キーに基づくアクセスの考慮（SAT方式）

SAT/Basic方式においては，レコードを次回アクセ

ス予定時刻に基づいて配置することで読込みを最適化

するとともに，複数バッファを一括して順次フラッシュ

することで書込みの最適化を行っている．一方，犠牲

となっているのが更新プロセス以外からの要求による

アドホックなレコードアクセスである．SAT/Basicで

は，情報源識別子 id をキーとしてレコードを効率的

にアクセスすることはできず，すべてのバケットを走

査する必要がある．

連続的Webクローリングにおいては，任意のWeb

ページの状態情報を取得するという要求が生じるのは

主としてデバッグ用途であり，非効率性を許容すると

いう選択肢も考え得る．一方，クローリング中に任意

のWebページの状態情報を更新するという要求は重

要である．これには，手動でパラメータを変更するほ

か，フィードや sitemaps 等の別 URL に記述された

更新頻度のヒント情報を自動的に反映することなどが

含まれる．

そこで，SAT/Basicの特長を犠牲にすることなく，

アドホックなレコードアクセスを可能にしたものが

図 4 の SAT方式である．データ構造として追加され

たのは，シーケンス索引とバケット索引である．シー

ケンス索引は B-木等の検索構造を用い，各レコードの

識別子 idに対応するシーケンス番号 seq(= 0, 1, 2, ...)

を格納する．シーケンス番号はレコードの状態データ

ベースへの追加順を表す一意な整数値である．

レコードの状態データベースへの追加は，更新プロ

セスとは異なる追加プロセスが次のように実行する．

まず，追加対象レコードの識別子 id によりシーケン

ス索引を検索し，idが存在する場合は当該レコードを

棄却する．一方，識別子 id がシーケンス索引中に存

在しなければ，新たなシーケンス番号 seq を採番し，

(id, seq) の組をシーケンス索引に登録するとともに，

初回アクセス時刻 t + 1と seq をレコードの属性に加

えた値をバケット t + 1（またはバッファt + 1）に追
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図 4 キー指定アドホックアクセスに対応したアクセス予
定時刻順編成（SAT 方式）

Fig. 4 Scheduled Access Time Organization with

key-based access support (SAT).

記する．

一方，バケット索引はレコードのシーケンス番号

（0, 1, 2, ...）を添字とするバケット番号の配列であり，

シーケンス番号に対応するレコードが格納されている

バケットの特定を可能にする．バケット番号はバケッ

トに対応する時刻と基準時刻の差を用いるなどしてな

るべく小さな整数型で表現し，バケット索引全体が主

記憶上に保持できるようにする．例えば，単位時間が

1日であれば，16ビット整数で 170年以上表現可能で

あり，256 MiBのバケット索引で 1億件以上のレコー

ドに対応できる．単位時間が 1時間の場合は，16ビッ

ト整数で表現可能なのは 7年とやや短いため，基準時

刻の切上げを行いつつ使用するか，24ビットへの拡張

を行う．

アドホックなレコード更新の要求は以下のように処

理される．

（ 1） シーケンス索引を検索し，レコードの識別子

idに対応するシーケンス番号 seq を得る．

（ 2） バケット索引により，シーケンス番号 seq に

対応するバケット番号 bを得る．

（ 3） バケット b（またはバッファb）にレコード更

新要求メッセージを追記する．

すなわち，アドホックなレコード更新は即時には実行

されず，更新プロセスによる周期的更新に合わせて非

同期的に処理される．

SAT における更新プロセスの動作は，SAT/Basic

に以下のステップを追加・変更したものとなる．

（ 0.5） バケット tのレコード及び更新要求メッセー

ジを識別子順にソートする．

（ 2） r が指すレコードを同一識別子をもつ更新要

求メッセージとともに読み込み，更新要求メッセージ

が存在する場合はその内容に基づいてレコードの属性

集合を更新する．更に，属性集合からプロトコルパラ

メータ等を得て，識別子に対応する情報源に対しデー

タを要求する．

（ 5.5） レコードのシーケンス番号に対応するバケッ

ト索引のエントリに，t′ に対応するバケット番号を格

納する．

ステップ（ 0.5）及び（ 5.5）は，更新要求メッセー

ジの有無にかかわらず発生する固定オーバヘッドであ

る．ステップ（ 0.5）における外部ソートは，バケッ

トに対するシーケンシャルアクセスが主体となるため，

大きな性能低下にはつながらないと考えられる（注3）．一

方，バケット索引は主記憶上に保持するため，ステッ

プ（ 5.5）のオーバヘッドは問題にならない．なお，更

新プロセスはシーケンス索引には一切アクセスしない．

ステップ（ 2）における更新要求メッセージの処理

は，レコードのシーケンシャルな読込みと連動して効

率的に実行することができ，また，実際のアドホック

更新要求の発生頻度に対応しているため，全体に対す

る影響は無視できる．このように，SAT方式ではアド

ホック更新要求を非同期的に処理することで，即時処

理に必要となるバケットの走査及び書換えを避け，更

新プロセスのバケットアクセスに干渉することを防ぐ

ことができる．

次章の性能評価における比較のため，SAT方式にお

ける書込みバッファの管理を次のように単純化したも

のを SAT/Naive方式とする．すなわち，各バッファに

割当可能なページ数は最大 1ページとし，ページの空

き領域がなくなった際には当該ページの内容を対応す

るバケットに追記した後にページを再利用する（バッ

ファごとに独立した固定長バッファリング）．また，割

当可能なページ数の合計がバッファ数（T）よりも小

さい場合，空のバッファへのページ割当が行えないこ

とがあり得る．この場合，3. 1のステップ（ 5）と同

（注3）：バケットのソートを避けるため，更新要求メッセージをレコー
ド用のバケットと対をなす専用バケットに格納し，レコード用バケット
の読込みに先立って更新要求メッセージを主記憶上のハッシュテーブル
にロードするという実装も可能であるが，ここではあえて単純な実装を
用いることにする．
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様，ページが割り当てられたバッファを一つ選択し，

その内容をバケットに追記して当該ページを解放する．

4. 性 能 評 価

4. 1 評 価 環 境

アクセス予定時刻順編成の多周期的更新アクセスに

対する効果を実証するため，連続的Webクローリング

における状態データベースの実データに基づく性能評

価を行った．実データは 2.の図 2 に用いたものと同じ

であり，64ノードによる並列クローリングの 1ノード

分のうち，1回以上正常にアクセスできた 17,496,056

URL に対応する状態レコードである．状態レコード

からは URLの文字列長，次回アクセス予定時刻の初

期値，及び更新間隔推定値（アクセス間隔）の属性を

利用した．各 URLの文字列長は 11バイトから 3715

バイトまで広く分布しており，平均は 63.7 バイトで

あった．状態レコードのレコード長は個々の URL文

字列長に固定長（50，100，200，または 400のいずれ

か）を加えたものとした．なお，URL に対応するコ

ンテンツサイズの平均値は 22.0 KiBであった．

状態データベースの更新性能のみを評価するため，

更新プロセスの動作は極力簡略化した．すなわち，読

み込んだ属性値をそのまま更新後の値とし，アクセス

間隔の値は定数として扱った．また，コンテンツの取

得とアーカイブへの格納も省略した．

表 2 に性能評価を行った環境の仕様を示す．SAT

（及びその変種）の各バケットは JFS上のファイルと

して実装し，ファイル名を時刻に対応させた．また，

比較対象は URLのフィンガープリント（16バイト）

表 2 性能評価環境の仕様
Table 2 Specification of performance evaluation en-

vironment.

CPU Intel Core Duo T2500 2GHz

Memory 2GiB

HDD ST3500630NS x2

Interface SATA 3.0Gb/s

Capacity 500GB

Max. sustained trans-

fer rate

72MB/s

Cache 16MB

Average latency 4.16msec

Spindle speed 7,200 rpm

Random read seek time < 8.5msec

Random write seek time < 10.0msec

OS Red Hat Enterprise Linux 3

(kernel 2.4.21)

File System JFS

をキーとする B-木とした．B-木の実装には Oracle

Berkeley DB 4.6.21 を利用し，トランザクションサ

ポートや並行アクセス制御のない最も軽量なモード

（Berkeley DB Data Store）を用いた [15]．なお，B-

木は状態データベースのみに用い，イベントキューは

時刻ごとの更新対象 URLを列挙した複数のファイル

とした．イベントキューの管理オーバヘッドの影響を

排除するため，これらのファイルは動的には更新せず，

前もって実行した際の内容をあらかじめ格納した．

図 5 にレコードの固定長部分を変化させた際の状

態データベース全体のサイズ（ディスク使用量）の

変化を示す．SATは単位時間 1日（Daily）と 1時間

（Hourly）でバケット数 T が異なり，前者が 400，後

者が 9600（= 400× 24）であるが，ディスク使用量に

はほとんど差は見られない．B-木（B-tree）について

は異なるページサイズの結果を示した．4 KiBのペー

ジを用いたときのオーバヘッドが大きい．なお，B-木

にレコードを挿入する際は，あらかじめレコードを

キー順にソートして与えた．Berkeley DBでは，キー

順の追加に対しては，分割後のページの領域利用率が

低下しないよう工夫されている．上記のいずれも評価

環境の主記憶に全体をキャッシュするには大きすぎる

サイズとなっている．

4. 2 更新処理コストの時間推移

図 6 は単位時間を 1 時間としたときの各単位時間

における 1 レコード当りの更新処理時間の初期状態

からの推移を示したものである．単位時間当りの更

新レコード数は平均 13.8 万件であり，そのサイズは

21.5 MiB となる（レコードの固定長部分を 100 バイ

トとした）．なお，測定に先立っては 3 GiB程度のファ

図 5 レコード長とデータベースサイズの関係
Fig. 5 Database size vs. record length.
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図 6 更新処理時間のトレース（単位時間 1 時間）
Fig. 6 Trace of update processing times (hourly).

イルを空読みし，OS バッファがコールド状態となる

ようにした．

SAT ファミリについてはバッファのページサイズ

（割当単位）を 4 KiBとし，割当可能ページの総容量

を 32 MiBとした．SATファミリにおける更新ログは

状態データベースとは異なるディスクに出力した．ま

た，SAT及び SAT/Naiveにおけるバケットのソート

では，1 MiBの主記憶バッファを利用可能とした．た

だし，実際のアドホック更新は発生しないものとした．

更に 16ビットのバケット番号を 1億件程度登録して

256 MiBに成長させたバケット索引を与え，その更新

も行った．バケット索引はメモリマップト I/Oにより

アクセスし，処理に先立って全体を走査し，主記憶に

キャッシュされるようにした．第 1時間目はこれらの

オーバヘッドを含んだ値となっている．

B-tree/ROで示したものは指定された識別子をソー

トして順にレコードを取り出した場合（読込みのみ）

の結果である．時間とともに処理時間が小さくなる傾

向があるが，Berkeley DBが備えるバッファ（キャッ

シュ）の効果と考えられる．ここではバッファサイズ

を 1 GiBと大きくしたが，他の値でもほとんど差異は

見られなかった．一方，更新を伴う B-treeでは，バッ

ファサイズの影響が大きい．512 MiB以上バッファを

与えた場合には，開始直後は読込みのみと同様の挙動

を示し，ある時点で更新処理時間が大きく増加する．

この時点でバッファの書戻しが発生し始めたものと考

えられる．図 6 に水平線で示したのは，コンテンツの

平均サイズである 22.0 KiBと評価環境のディスクの最

大シーケンシャルアクセス性能である 72 MByte/sか

ら求めた，コンテンツ書込み処理時間の期待値 0.31 ms

である．B-木で実装した状態データベースは，明らか

に支配的なボトルネックとなっている．

SATはデータの更新を行っているにもかかわらず，

読込みのみの B-tree/ROと比較しても 1けた程度高

速となっている．書込みを行う B-treeとの差は 2けた

に達することもある．一方，書込みバッファの制御を

単純化した SAT/Naive は SAT より 1 けた遅くなっ

ている．これは，レコードの読込みをシーケンシャル

に行うだけでは不十分であり，書込みバッファ全体を

一括して制御し，書込みにおけるランダムアクセスも

排除することが不可欠であることを示している．

また，アドホックなレコード更新を考慮しない

SAT/Basicは SATより高速であるが，その差は 10 μs

であり，コンテンツ書込み処理に隠ぺいされるため実

用上問題ないといえる．ここでは，実際のアドホック

更新要求は発生しないものとしたが，仮にすべてのレ

コードに対するアドホック更新要求が一斉に発生した

という極端な仮定を置いたとしても，各バケットのサ

イズが約 2倍になり，更新プロセスの処理時間が 2倍

の約 40 μsになるだけであり，B-treeやコンテンツ書

込みとの逆転は起こらない．実際には，アドホック更

新を要求するプロセスのシーケンス索引に対する検索

処理がボトルネックとなるが，アドホック更新の発生

モデルや SATにおける処理性能の限界については稿

を改めて述べることとしたい．

4. 3 パラメータの影響

図 7 及び図 8 はバッファサイズ（総容量）を変化

させた際の 1レコード当りの更新処理時間を，それぞ

れ 1 日及び 1 時間の時間単位について示したもので

ある．単位時間 1 日については 5 単位時間分，単位

時間 1時間については 36単位時間分の更新処理（そ

れぞれ 8,713,026 件，5,478,975 件）を行った際の平

均値を用いた．ページ単位でバケットへの書込みを行

う SAT/Naiveでは，ページサイズが小さい 4 KiBの

場合の処理時間の増加が顕著である．ページサイズを

64 KiBに増加させると書込みの断片化が緩和され，性

能が大幅に向上しているが，SATとの明確な差は残っ

ている．SAT ではバッファ総容量が大きい場合には

ページサイズによる差異がなく，バッファ総容量が限

られる領域では逆に 4 KiBページの方が処理時間が小

さくなっている．これは，SAT では書込みサイズと

ページサイズが独立であり，主記憶をより効率的に利

用できる小ページが有利に働くためである．SAT と

アドホック更新を考慮しない SAT/Basic の差は図 6
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図 7 バッファサイズに対する更新処理時間の変化（単位
時間 = 1 日）

Fig. 7 Update processing time vs. buffer size (daily).

図 8 バッファサイズに対する更新処理時間の変化（単位
時間 = 1 時間）

Fig. 8 Update processing time vs. buffer size

(hourly).

と同様，ほぼ 10 μsである．また，グラフ中に記した

Deadlineの値は，時間単位内に対象レコードを更新し

終えるのに必要な 1レコード当り更新処理時間の上限

である．B-treeにおいては，1時間単位の処理を行っ

ている図 8 で，あまり余裕がないことが分かる．

特に，時間単位 1時間に対応する図 8 でバッファサ

イズが限られている場合に，SAT の処理時間の増加

が見られる．これは，横軸をページ数とした図 9 から

明らかなようにページの枯渇が原因と考えられる．時

間単位 1 日においてはページ数 20 以下，時間単位 1

時間においてはページ数 500以下で性能低下が顕著と

なっている．これらはそれぞれにおけるバケット数，

400及び 9600の約 1/20に相当する．バケット数を目

安にページを確保すれば十分と考えられるが，単位時

間を更に小さくして観測精度を上げようとするとこれ

図 9 バッファページ数に対する更新処理時間の変化
Fig. 9 Update processing time vs. buffer size (in

terms of #pages).

図 10 レコード長に対するスループットの変化（単位時
間 = 1 時間）

Fig. 10 Update throughput vs. record length (hourly).

は問題となる．例えば，1分単位で最大 400日間のス

ケジューリングを行う際にはバケット数は 576,000と

なり，4 KiBページに対しては 2 GiBを超えてしまう．

このような場合，一様な時間間隔でバケット分割する

のではなく，例えば 1日以上の周期に対しては 1日単

位とするなど，混合基数による分割を行えばバッファ

サイズの爆発を防ぐことが可能と考えられる．本論文

では SATの従来手法に対する優位性を示すことを主

眼としているため，時間単位，最大アクセス間隔，及

びアクセス間隔の分布等を変化させた際の SATの詳

細評価については稿を改めて述べることとしたい．

図 10 はレコード長を変化させた際の挙動をス

ループットとして表したものである（各レコードを

読込み及び書込みの 2 回転送していることを考慮し，

平均レコード長×2/平均更新処理時間により求めた）．

SAT では 10～20 MByte/s が得られている．この値
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はディスクデバイスの最大転送速度と比較すると 1/4

程度であるが，B-tree では 0.3 MByte/s にとどまっ

ており，極めて低い性能しか得られていない．

以上から，多周期的更新アクセスに対する B-木の性

能は，バッファ容量の増加，レコードの事前ソート等

のチューニングを行っても非常に低く，深刻なボトル

ネックになるといえる．これに対して，アクセス予定

時刻順編成では大量の更新処理をシーケンシャルアク

セスに近い性能で実施でき，B-木と比較して 10～100

倍程度の劇的な効果が得られた．

5. む す び

本論文では，大量レコードに対する多周期的な更新

を大幅に効率化するための二次記憶編成法について

提案し，その有効性を示した．このようなアクセスパ

ターンは，特に大規模な連続的Webクローリングにお

いて問題となる．従来型の検索構造では，単一レコー

ドのアドホックなアクセスを重視しているために，多

周期的更新アクセスにおいてはアクセス対象レコード

の sparse性により，各レコードをランダムアクセスの

性能で処理することを余儀なくされる．

本論文で提案したアクセス予定時刻順編成では，レ

コードの次回アクセス予定時刻に関する知識を用いて

周期的アクセス時に最適となるように配置し，キーに

基づく検索を二次的な機能とすることで上記の問題

を解決した．実際に十億規模のWeb ページを対象と

する連続Web クローリングにより生成されたデータ

ベースを用いた評価により，提案手法がシーケンシャ

ルアクセスに近い性能を引き出すことに成功し，B-木

の 10～100倍という大きな優位性が得られることを示

した．

本方式は，Webクローリングをはじめ，多周期的な

観測にかかわる応用全般に対して有効であると考えら

れる．今後は，本方式が犠牲にしているアドホックア

クセスの性能や，異なる時間分解能やアクセス周期の

分布における効果への影響等について評価を行ってい

きたい．
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