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チャンク化拡張可能配列による関係テーブルの実装
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あらまし 本論文では，チャンク単位で拡張を行う拡張可能配列による関係テーブルの一実装方式を提案し，コスト

モデルを用いて空間的コストと検索時の時間的コストの評価を行う．我々は HORT(History Offset implementation

scheme for Relational Tables)と呼ぶ時間的・空間的コストの優れた関係テーブルの実装方式を提案している．HORT

における問題点のひとつとして，経歴・オフセット空間のオーバフローの問題がある．ここでは，経歴・オフセット

空間を有効に使用するために，拡張可能配列を配列要素単位ではなく，配列要素の正方部分配列からなるチャンクを

単位として拡張を行うことによりこの問題の解決を試みる．評価実験として，コストモデルを用いて従来の関係テー

ブルの実装方式，配列要素単位の HORT，および提案する実装方式それぞれにおける空間的コストと検索時の時間的

コストの比較評価を行う．
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Abstract In this paper, a new implementation scheme for relational tables is proposed, and evaluated. We are

proposing an implementation scheme for relational tables named HORT(History Offset implementation scheme for

Relational Tables) which exhibits good performance in space and time costs compared with conventional imple-

mentation. However, the problems of HORT include that its history-offset space will be overflows when a large

scale relational table is stored. While an extendible array employed in the usual HORT is extended, a subarray

of elements is dynamically allocated and attached to the existing extendible array, in the new scheme proposed

here, in order to utilize the history-offset space efficiently, a subarray of chunks is allocated. Here, a chunk means

a hyper-cube shaped set of array elements. Our new scheme exhibits good performance in space and time costs

compared with the conventional implementation and the usual HORT implementation.

Key words Relational Database, Extendible array, HORT, Chunk

1. ま え が き

企業や組織が保有する大量のデータを分析し，経営に寄与す

る意思決定や戦略立案の支援に利用することが盛んに行われて

いる．そのため，大量のデータをユーザの問い合わせに応じて

オンラインで高速に検索できるデータベースは必要不可欠であ

る．我々は HORT(History Offset implementation scheme for

Relational Tables) [1] [2]と呼ぶ新たな関係テーブルの実装方式

を提案した．この方式では，関係テーブルのレコードが各カラ

ムのカラム値の集合であることに注目し，MOLAPシステムに

おけるように多次元配列の要素位置の情報として関係テーブル

を実装し，管理する [3] [4]．HORTでは，新たなカラム値を持

つレコードの追加による関係テーブルの拡張に対して，低コス

トで対応するために，従来の固定サイズの配列ではなく，拡張

可能配列 [5]- [9]の概念をベースとして用いる．従来の拡張可能

配列の実装に対して，HORTでは経歴・オフセット法 [1] [2]と
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図 1 多次元配列を用いた関係テーブルの実装例

Fig. 1 Implementation scheme of relational table by multidimen-

sional array

呼ぶ手法を用いて配列要素の位置情報を圧縮し，拡張可能配列

内の有効要素のみについて B+-treeに格納することで疎配列問

題を解消している．しかし，この方式には関係テーブルのサイ

ズが増大するにつれ，経歴・オフセット空間が飽和し，新たな

カラム値を持つレコードの追加が不可能になるという欠点があ

る．本研究では，n次元拡張可能配列をチャンクと呼ばれる各

次元等サイズの n次元部分配列を単位として拡張することを提

案し，この経歴・オフセット空間の狭小の問題の解決を目指す．

また，コストモデルを用いて，配列要素単位で拡張を行う

HORT とチャンク単位で拡張を行う本方式について空間的コ

ストならびに単一値指定検索における時間的コストを求め，レ

コードを入力順に記憶領域に配置する従来の関係テーブルの実

装方式との比較評価を行う．

2. HORT

以下では，我々が提案しているHORT(History Offset imple-

mentation scheme for Relational Tables)と呼ばれる拡張可能

配列の概念を用いた関係テーブルの実装方式について説明する．

2. 1 多次元配列を用いた関係テーブルの実装方式

従来の関係テーブルの実装方式においては，レコードは挿入

順に逐次 2次記憶上に配置されるため，次のような問題点があ

る．まず，レコードはカラム値の集合として 2次記憶上に配置

されるため，年齢や性別といったカラムにおいては同じカラム

値が重複して数多く 2次記憶上に格納される．また，あるカラ

ム値を持つレコードの検索を行うには，全てのレコードを主記

憶上に読み込み，カラム値をチェックする必要がある．そこで，

これらの問題の対策として，多次元配列を用いて関係テーブル

を実装することが考えられる．

図 1に示すように，関係テーブルの各カラムを多次元配列の

各次元に割り当て，カラムにおけるカラム値を対応次元の配列

添字と対応付けることにより，関係テーブルの各レコードを配

列の 1要素として扱うことができる．この方式では，同一カラ

ム内において，同じカラム値を持つレコードが複数あろうとも，

カラム値そのものはただ 1つ保持するだけでよいため，カラム

値を保持するコストを削減することができる．また，レコード

の検索や挿入，削除におけるレコードへのアクセスは，その多
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図 2 拡張可能配列の構造

Fig. 2 Physical structure of Extendible Array

次元配列のアドレス関数を用いることにより，高速に行うこと

ができる．しかし，このような多次元固定配列を用いて実装さ

れた関係テーブルに新たなカラム値を含むレコードを挿入する

には，そのカラムが割り当てられている次元のサイズを 1つ増

加させた多次元配列の領域を確保し，全配列要素を再配置する

といった高コストな処理が必要となる．また，多次元配列が大

きなものとなるほどこのコストは増大する．そこで，任意次元

方向に低コストで拡張を行うことができる拡張可能配列を用い

ることとする．

2. 2 拡張可能配列を用いた関係テーブルの実装方式

拡張可能配列とは，配列の拡張が必要となった時に拡張差分

の領域のみを確保し，現在確保している領域はそのまま使用す

ることを可能としたデータ構造である．n次元拡張可能配列 A

は，図 2 に示すように経歴値カウンタと各次元に経歴値テー

ブル，アドレステーブル，n が 3 以上であれば係数テーブル

の 2 または 3 種類の補助テーブルを持つ．配列拡張が行われ

るたびに現在の経歴値カウンタが 1つインクリメントされ，そ

の値が経歴値テーブルに順次記録される．ある次元方向への配

列拡張は，その次元を除く n − 1 次元の配列断面に相当する

サイズの連続する記憶領域を動的に確保し A に追加すること

によって行われる．この n − 1次元の連続記憶領域は通常の固

定配列であり，Aの部分配列という．例えば，現在のサイズが

[s1, s2, s3, s4]の拡張可能配列において，次元 2方向に 1つ配列

拡張を行う場合，サイズ [s1, s3, s4]の 3次元部分配列 S が動的

に確保され，この部分配列の先頭アドレスをアドレステーブル

の該当スロットに記録する．Aが 3次元以上の場合には，部分

配列内の要素のアドレスを計算するための 1次関数の n − 2個

の係数からなる係数ベクトルを部分配列毎に係数テーブルに記

録する．例えば，上記の部分配列 S 内の要素 ⟨i1, i3, i4⟩のアド
レスはよく知られているように 1次関数 s1s3i4 + s1i3 + i1 で

求められる．この (s1s3, s1)を S の係数ベクトルと呼ぶ．

図 2において，次元 1および次元 2の経歴値テーブルをH1，

H2，アドレステーブルを A1，A2 とすると，例えば配列要素

⟨3, 4⟩のアドレスの計算は次にように行われる．H1[3] < H2[4]

であるので，要素 ⟨3, 4⟩は経歴値H2[4] = 7の部分配列 S に含

まれる．また，その先頭アドレスは A2[4] = 60，要素 ⟨3, 4⟩は



S 内では要素 ⟨3⟩であるため，求めるアドレスは 63となる．

また，例えば次元 1 の添字が ⟨3⟩ である要素は，経歴値
H1[3] = 8の部分配列内の全ての要素と，次元 2に属す経歴値

がH1[3]以上の部分配列内の次元 1の添字が ⟨3⟩の要素である．
この拡張可能配列を用いて関係テーブルを実装することによ

り，新たなカラム値を含むレコードの追加による配列の拡張を

低コストで処理することができる．

2. 3 経歴・オフセット法

多次元固定配列ならびに多次元拡張可能配列を用いた関係

テーブルの実装方式では，レコードの存在の有無を表現するた

めに，配列領域全体を確保する必要がある．この領域は，実装

する関係テーブルのカラム数や，カラム値の種類が多くなるほ

ど巨大なものとなる．さらに，一般に関係テーブルを多次元配

列を用いて実装すると，疎配列となるため記憶領域を浪費する．

そこで，関係テーブルに存在しているレコードについてのみ配

列上での位置情報を保持する．一般に，多次元配列内の要素の

位置を示すには次元数だけの配列添字を必要とするが，HORT

では拡張可能配列の次元数に依らず，要素が含まれる部分配列

の経歴値と部分配列内オフセットの 2つの値のみを用いて要素

の位置を示す経歴・オフセット法を用いる．例えば，図 2の配

列要素 ⟨3, 4⟩の位置を経歴・オフセット法を用いて表現すると，
要素 ⟨3, 4⟩が含まれる部分配列 S の経歴値は 7，要素 ⟨3, 4⟩の
S 内での位置は ⟨3⟩ であるため，経歴値が 7，オフセットが 3

となる．また，経歴値とオフセットの組から配列要素の組を求

めるには，経歴値から要素が含まれる部分配列 S を特定し，オ

フセットを S の係数ベクトルで順次除算する．さらに，HORT

では関係テーブルのレコードを表す配列の有効要素についての

み，その位置情報を表すこの 2つの値の組を RDT(Real Data

Tree)と呼ぶ B+-treeにキーとして挿入する．これにより，配

列実体を確保する必要がなくなり，レコードの存在情報を記録

する領域を抑えることができる．以後，実体を持たないこの拡

張可能配列のことを論理拡張可能配列と呼ぶ．また，RDT内

では，キーの上位バイトを経歴値，下位バイトをオフセットと

することにより，経歴値，次いでオフセットの順でソートされ

る．したがって，同じ経歴値を持つキーは RDTのシーケンス・

セット上に連続して配置される．

2. 4 カラム値から配列添字への変換

関係テーブルを多次元配列で実装する場合，カラム値から配列

添字への変換ならびに配列添字からカラム値への逆変換が必要

となる．カラム値から配列添字への変換を高速に行うため，関係

テーブルの各カラムに CVT(key-subscript ConVersion Tree)

と呼ぶ B+-treeを配置し，カラム値をキーとして，対応する配

列添字をデータとして格納することにより高速に変換を行う．

また，配列添字からカラム値への逆変換は，各次元の補助テー

ブルとしてカラム値テーブルを設け，対応するカラム値を記録

することにより行う．以後，各次元の補助テーブル群のことを，

HORTテーブルと呼ぶこととする．図 3に HORTの構造の例

を示す．

2. 5 HORTにおけるレコードの挿入と削除

HORT におけるレコードの挿入は，論理拡張可能配列の 1
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図 3 HORT の構造

Fig. 3 HORT structure

要素の存在情報を RDTに挿入する操作である．まず，挿入対

象のレコードの各カラムが対応次元の配列添字に対応付けられ

ているかどうかを CVT内を探索することにより調べる．もし，

カラム値が配列添字と対応付けられていなければ，論理拡張可

能配列を対応次元方向に 1つ拡張し，そのカラム値と拡張部分

の添字を CVTに格納する．次に，挿入対象のレコードを各次

元の添字の組に変換，さらに，経歴・オフセット法により経歴

値とオフセットの組に変換し，RDTに格納する．また，各カラ

ム値が含まれるレコード数をカウントするために，HORTテー

ブルにレコードカウンタを追加し，この値を逐次書き換える．

HORT におけるレコードの削除は，論理拡張可能配列の 1

要素の存在情報を RDTから削除する操作である．まず，削除

対象のレコードの各カラム値を CVTを用いて配列添字に変換

し，その組を経歴値とオフセットの組に変換，RDTから削除

する．次いで，削除したレコードの各カラム値のレコードカウ

ンタの値を 1 つデクリメントし，0 になれば，CVT からこの

カラム値を削除する．また，この HORTテーブルにできた空

きスロットは，以後の挿入で再利用する．

3. HORTにおけるレコードの検索

HORTにおけるレコードの検索は RDTに格納されている経

歴値とオフセットの組に対して行われる．検索条件として全て

のカラムの値が指定された場合は，指定されたカラム値の集合

から経歴値とオフセットの組を求め，RDT内にその組が存在

するかどうかを調べることにより検索を行う．

以下では，より一般的な HORTにおける単一値指定検索の

方法について述べる．

3. 1 B+-tree内の探索方法

レコードの検索時に用いる 2種類の B+-tree，RDTと CVT

内の探索方法を次に挙げる．

EQUAL B+-tree をルートノードから辿ることにより，指定

されたキーが B+-tree 内に存在するかを調べる．CVT では，

指定されたキー，つまりカラム値と対応付けられている配列添

字を返す．また，そのキーにカレントポインタを設定する．

GTEQ B+-treeをルートノードから辿ることにより，指定さ



れたキーか，指定されたキー以上のキーのうち最小のキーを返

す．CVTでは，そのキーと対応付けられている配列添字をキー

と共に返す．また，そのキーにカレントポインタを設定する．

SQGTEQ カレントポインタが設定されているキーから，シー

ケンス・セット部を辿ることにより，指定されたキーか，指定さ

れたキー以上のキーのうち最小のキーを返す．また，そのキー

にカレントポインタを設定し直す．

NEXT カレントポインタが設定されているキーの次に格納さ

れているキーをシーケンス・セット部を辿ることにより求める．

CVTでは，そのキーと対応付けられている配列添字をキーと

共に返す．また，そのキーにカレントポインタを設定し直す．

3. 2 HORTにおける単一値指定検索

HORTにおける単一値指定検索では，まず，検索条件として

カラム値を指定されたカラム l の CVTを用いて，カラム値を

対応する配列添字に変換する．この時，CVT内に指定された

カラム値が存在しなければ，検索条件に合致したレコードは関

係テーブル内に存在しない．次に，そのカラム値と対応付けら

れた部分配列と，その部分配列よりも大きな経歴値を持つ部分

配列のうち，次元 l以外の次元に属する部分配列内を検索する．

これは，拡張可能配列において，ある添字を持つ要素はその添

字に対応する部分配列内および，その部分配列よりも大きな経

歴値を持つ他の次元に属する部分配列内のみに存在するという

特性を利用している．以後，指定されたカラム値が対応付けら

れている部分配列を基部分配列と呼ぶ．

部分配列内の検索では，検索条件として指定されたカラム値

が対応付けられている添字を持つ要素のみについて，その経歴

値とオフセットの組が RDTに格納されているかどうかを調べ

ればよいが，HORTにより大規模な関係テーブルを実装した場

合，RDTのサイズが非常に大きくなるため，RDTを主記憶上

ではなく，2次記憶上に配置すると仮定する．そのため，キー

を指定して RDTをルートノードから辿る場合には RDTの高

さ分だけのノード内探索と，新たにアクセスするノードの 2次

記憶上からの読み出しを行う必要がある．さらに，論理拡張可

能配列の充填率は非常に低いため，指定したキーが RDT内に

存在する可能性は低い．一方，RDT内では，キーは上位バイ

トより経歴値，オフセットの順で連接しているため，部分配列

内のレコードは，RDTのシーケンス・セット部に連続して格

納されている．そこで，キーを指定して RDTをルートノード

から辿った場合と，シーケンス・セット部を逐次辿り，格納さ

れている経歴値とオフセットの組を配列添字に逆変換すること

によって指定されたカラム値を持つレコードを探索する場合の

コスト比較を行い，最適な RDT内の探索方法を選択すること

とする．そのため，RDTの検索方法として，以下の 3種類の

方法を考える．これらは順に検索対象範囲を狭めるものである

が，検索対象範囲を狭めるほど計算コストは高くなる．

なお，検索条件として指定されたカラム値のレコードカウン

タの値だけの検索対象レコードが見つかった時点で検索を終了

する．

3. 2. 1 検索方法 1

まず，基部分配列の経歴値とオフセット 0をキーとしてRDT

を GTEQで探索し，基部分配列内の先頭レコードを取り出す．

次に，NEXTで RDTのシーケンス・セット部を終端まで辿る

ことにより，基部分配列の経歴値以上の経歴値を持つ経歴値と

オフセットの組を全て取り出す．これらの経歴値とオフセット

の組から 2. 3 で述べた経歴・オフセット法の逆変換を用いて，

次元 l の配列添字を求めることにより，検索対象のレコードで

あるかどうかを判定する．この方法では検索対象のレコードが

存在し得ない次元 lに属する基部分配列以外の部分配列内のレ

コードも RDTから取り出すこととなってしまう．

3. 2. 2 検索方法 2

まず，基部分配列の経歴値とオフセット 0をキーとしてRDT

を GTEQで探索し，基部分配列内の先頭レコードを取り出す．

次に，NEXTで RDTのシーケンス・セット部を辿ることによ

り，基部分配列内のレコードを全て取り出す．この基部分配列

内のレコードは全て検索対象のレコードである．続いて，次元

l 以外に属する部分配列のうち，基部分配列よりも大きな経歴

値を持つ部分配列それぞれについて，部分配列内の全てのレ

コードを取り出す．ただし，次元 l 以外に属する部分配列内に

は非検索対象レコードも含まれているため，取り出した経歴値

とオフセットの組から次元 lの配列添字を求め，検索対象のレ

コードであるかどうかを判定する必要がある．なお，1つの部

分配列内の検索を終了し，次の部分配列内の検索に移る際には，

GTEQで RDTをルートノードから辿った場合と，SQGTEQ

でシーケンス・セット部を辿った場合のコスト比較を行い，コ

ストが低い方法を用いて RDTを辿ることとする．

3. 2. 3 検索方法 3

まず，検索方法 2と同様に，RDTから基部分配列内のレコー

ドを全て取り出す．次に，次元 l 以外の次元に属する部分配列

のうち，基部分配列より大きな経歴値を持つ部分配列それぞれ

について検索を行うが，この時，検索対象の要素のオフセット

が連続している区間を求め，それぞれについて検索を行う．

例として，n次元論理拡張可能配列の次元 l のカラム値が指

定されたとする．次元mに属する検索対象要素を含むある部分

配列 Sのサイズが [s1, s2, · · · , sn]（但し sm = 1）である時，検

索対象要素のオフセットが連続している区間の長さは
∏l−1

j=1
sj

で求められる．また，この区間は部分配列内に
∏n

j=l+1
sj 個存

在する．

また，検索方法 2と同様に，1つの検索対象要素のオフセッ

トの連続区間内の検索を終了し，次の検索対象要素のオフセッ

トの連続区間の検索に移る際には，GTEQ を用いて RDT を

ルートノードから辿った場合と，SQGTEQを用いて RDTの

シーケンス・セット部を辿った場合のコスト比較を行い，コス

トが低い方法を用いて RDTを辿ることとする．検索方法 3を

用いることにより，RDTから取り出したレコードが検索対象

のレコードであるかどうかを判定する必要がなくなる一方，部

分配列 1つにつき最大
∏n

j=l+1
sj 回のコスト比較を行う必要が

ある．

4. 提案する実現モデル

以下では，HORTの問題点と，その問題点を解決するために



表 1 HORT における次元サイズとアドレス空間使用率

Table 1 Dimension size and address space utilization in HORT

次元数 1 辺のサイズ 空間使用率

2 2147483649 5.82 × 10−9[%]

3 1431655766 3.07[%]

4 2642246 6.15 × 10−2[%]

5 65536 1.53 × 10−3[%]

6 7131 1.66 × 10−4[%]

7 1625 3.78 × 10−5[%]

8 565 1.32 × 10−5[%]

9 256 5.96 × 10−6[%]

10 137 3.00 × 10−6[%]

提案するチャンク単位で拡張を行う HORTについて説明する．

4. 1 HORTの問題点

HORT では，関係テーブルのレコードを示す論理拡張可能

配列上での有効要素の位置を，その要素が属する部分配列の経

歴値と，その部分配列内オフセットの 2つの値の組で表現して

いる．そのため，HORTで実装する関係テーブルのカラムやそ

のカラム値の種類が多くなると，経歴値またはオフセットの値

が格納する変数の取り得る値の上限を超えてしまう．しかし，

オーバーフローを起こすのは最も経歴値が大きな部分配列につ

いてのみであり，例えば，経歴値が 0や 1の部分配列のサイズ

は 1 であるなど，経歴値の小さな部分配列においては，オフ

セットを格納するための変数の取り得る値の領域ほとんどを使

用していない．

表 1に，経歴値に 32bit，オフセットに 64bitを割り当て，n

次元論理拡張可能配列をなるべく各次元のサイズを均等に最大

まで拡張した時の 1辺のサイズと，本来，経歴値とオフセット

の組で表現できるアドレス空間，この例では 296 の使用率を示

す．この表を見ると，最もアドレス空間の使用率が高くなる 3

次元の時でも，全体の 3.07[%]しか使用できていないことがわ

かる．

この問題の解決策の 1つとして，論理拡張可能配列を要素単

位ではなく，ある一定要素単位の塊であるチャンク単位で拡張

を行い，各チャンクに一意にふられたチャンク番号と，チャン

ク内オフセットの 2つの値を用いて，論理拡張可能配列内での

レコードの位置情報を表現する．チャンクのサイズを，チャン

ク内オフセットに割り当てられた変数が取り得る最大値に近づ

けることで，経歴・オフセット空間の使用率を上げることがで

きる．

要素単位で拡張を行った時と同様に，チャンク番号に 32bit，

チャンク内オフセットに 64bitを割り当て，n次元論理拡張可

能配列をなるべく各次元のサイズを均等に最大まで拡張した時

の 1辺のサイズと，本来，チャンク番号とチャンク内オフセッ

トの組が表現できる空間の使用率を表 2に示す．表 2に示すよ

うに，チャンク単位で論理拡張可能配列を拡張し，チャンク番

号とチャンク内オフセットの 2つの値を用いてレコードを表現

することにより，経歴・オフセット空間の使用率が低いという

問題を解決することができる．経歴・オフセット空間の使用率

表 2 C-HORT における 1 辺のサイズとアドレス空間使用率

Table 2 Dimension size and address space utilization in C-HORT

次元数 1 辺のサイズ 空間使用率

2 281474976710565 100.00[%]

3 4294529957 99.97[%]

4 16777216 100.00[%]

5 480663 99.69[%]

6 65284 97.69[%]

7 13405 98.06[%]

8 4096 100.00[%]

9 1612 92.38[%]

10 768 89.67[%]
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図 4 チャンク単位で拡張を行う HORT の構造

Fig. 4 C-HORT structure extended by chunk

を上げることにより，従来の要素単位で拡張を行った時よりも

1カラムあたりのカラム値の種類を増やすことができる．従っ

て，経歴・オフセット空間のオーバーフローを遅らせることが

できる．図 4にチャンク単位で拡張を行う HORTの構造の例

を示し，以下でその概要と構造について説明する．以後，チャ

ンク単位で拡張を行う HORTのことを C-HORTと呼び，チャ

ンク単位で拡張される論理拡張可能配列の部分配列のことを

チャンク部分配列と呼ぶこととする．

4. 2 C-HORTの構造

C-HORTにおける各次元の HORTテーブルは，チャンク部

分配列の情報を記録するチャンク情報テーブルと，カラム値の

情報を記録するためのカラム値情報テーブルの 2つに分けられ

る．チャンク情報テーブルはチャンク部分配列ごとに作成され，

経歴値やチャンク部分配列内の先頭チャンク番号とチャンク数，

係数ベクトルが格納される．また，カラム値情報テーブルはカ

ラム値ごとに作成され，カラム値とレコードカウンタが格納さ

れる．なお，全てのチャンクのサイズを同一とすることにより，

チャンク内オフセットを求めるための係数ベクトルはC-HORT

に唯一保持するだけでよい．また，HORTではカラム値毎に保

持していた部分配列の経歴値と係数ベクトルを，C-HORT で

はチャンク部分配列毎に保持するだけでよくなるため，空間的

コストを抑えることができる．



4. 3 配列添字の組からチャンク番号とチャンク内オフセッ

トへの変換

チャンク単位で拡張される n 次元論理拡張可能配列のあ

る要素の添字が ⟨i1, i2, · · · , in⟩，チャンクの各辺のサイズが
[c1, c2, · · · , cn] であったとすると，各次元のチャンク情報テー

ブルの添字は ⟨⌊i1/c1⌋, ⌊i2/c2⌋, · · · , ⌊in/cn⌋⟩で求められる．最
も大きな経歴値を持つチャンク部分配列内に目的の要素が含

まれているので，この添字を基に各次元のチャンク情報テー

ブルにアクセスし， 経歴値を比較することで，目的の要素が

含まれるチャンク部分配列を特定することができる．次に，そ

のチャンク部分配列の係数ベクトルと，各次元のチャンク情報

テーブルの添字とチャンク部分配列内の先頭チャンク番号を用

いて目的の要素が含まれているチャンクの番号を計算するこ

とができる．また，このチャンクにおける目的の要素の添字は

⟨i1%c1, i2%c2, · · · , in%cn⟩で求められるため，チャンクの係数
ベクトルを用いてチャンク内オフセットを求めることができる．

また，チャンク番号とチャンク内オフセットの組をカラム値

の組に逆変換する際には，まず，そのチャンクが含まれている

チャンク部分配列の係数ベクトルを用いてチャンクのチャンク

部分配列内での添字，すなわち各次元のチャンク情報テーブル

の添字を求める．次に，チャンクの係数ベクトルを用いてチャ

ンク内オフセットからチャンク内での要素の添字を求め，これ

らを基に各次元のカラム値情報テーブルにアクセスすることに

よりカラム値を求める．このように，配列添字の組からチャン

ク番号とオフセットの組への変換ならびに逆変換時の計算コス

トは，HORTにおいて配列添字の組から経歴値とオフセットの

組への変換ならびに逆変換時の計算コストよりも大きくなる．

4. 4 C-HORTにおけるレコードの挿入と削除

レコードの挿入を行う際には，まず，挿入対象のレコードの

各カラム値が論理拡張可能配列の対応次元の添字と対応付けら

れているかどうかを，CVT内を探索することによって調べる．

もし，カラム値が配列添字と対応付けられていなければ，現在

使用されていない配列添字と対応付ける．この時，使用されて

いない配列添字が無ければ，論理拡張可能配列を対応次元方向

にチャンク単位で 1つ拡張する．次に，挿入対象のレコードの

各カラム値を各次元の配列添字の集合に変換し，チャンク番号

とチャンク内オフセットの組に変換，それを RDTに格納する．

また，各カラム値のレコードカウンタを 1 つインクリメント

する．

また，レコードの削除を行う際には，HORTにおけるレコー

ドの削除処理と同様に，まず，削除対象のレコードの各カラム

値を CVTを用いて配列添字に変換し，その組をチャンク番号

とチャンク内オフセットの組に変換，その組を RDTから削除

する．次いで，削除したレコードの各カラム値のレコードカウ

ンタの値を 1 つデクリメントし，0 になれば，CVT からこの

カラム値を削除する．

4. 5 C-HORTにおけるレコードの検索

C-HORTにおけるレコードの検索は，RDTに格納されてい

るチャンク番号とオフセットの組に対して行われる．HORTに

おけるレコードの検索と同様に，検索条件として，1つのカラ

ムにおいてカラム値が 1つ指定された場合の単一値指定検索に

おける検索手法を説明する．

まず，カラム値が指定されたカラム lの CVTを EQUALで

探索して論理拡張可能配列の添字に変換し，さらにカラム値を

チャンク情報テーブルの添字とカラム値情報テーブルの添字に

変換する．この時，カラム値が CVT内に存在しなければ，指

定されたカラム値を持つレコードは存在しない．次に，それら

の添字を基に RDT内の検索を行うが，その検索方法として以

下の３種類の方法を考える．なお，検索条件として指定された

カラム値のレコードカウンタの値だけの検索対象レコードが見

つかった時点で検索を終了する．

4. 5. 1 検索方法 1

まず，基チャンク部分配列の先頭チャンク番号とチャンク内

オフセット 0をキーとして RDT を GTEQ で探索し，基チャ

ンク部分配列内の先頭レコードを取り出す．その後，NEXTで

RDT のシーケンス・セット部を終端まで辿ることにより，基

チャンク部分配列以降に拡張されたチャンク部分配列内のレ

コードを全て取り出す．取り出したレコードであるチャンク番

号とチャンク内オフセットの組から，4. 3で説明したチャンク

番号とチャンク内オフセットの逆変換方式を用いて，次元 lの

配列添字を求めることにより，検索対象のレコードであるかど

うかを判定する．

4. 5. 2 検索方法 2

まず，基チャンク部分配列内の先頭チャンク番号とチャンク内

オフセット 0をキーとして，RDTを GTEQで探索し，基チャ

ンク部分配列内の先頭レコードを取り出す．その後，NEXTで

RDT のシーケンス・セット部を辿ることにより，基チャンク

部分配列内のレコードを全て取り出す．ただし，HORTにおけ

る検索時とは異なり，基チャンク部分配列内のレコード全てが

検索対象のレコードではないため，チャンク番号とオフセット

の組から次元 lの配列添字を求め，検索対象のレコードである

かどうかを判定する必要がある．

続いて，次元 l以外の次元に属するチャンク部分配列のうち，

基チャンク部分配列よりも大きな経歴値を持つチャンク部分配

列それぞれについて，検索対象レコードが存在しうるチャンク

内のレコードを全て取り出し，次元 lの配列添字を求め，検索

対象のレコードであるかどうかを判定する．

例として，n 次元論理拡張可能配列の次元 l のカラム値が

検索条件として指定されたとする．次元 m に属する検索対象

要素を含むあるチャンク部分配列 CS の各辺のチャンク数が

[cn1, cn2, · · · , cnn]（ただし cnm = 1）である時，検索対象チャ

ンクのチャンク番号が連続している区間の長さは
∏l−1

j=1
cnj で求

められる．また，この区間はチャンク部分配列内に
∏n

j=l+1
cnj

個存在する．

なお，1つのチャンク内の検索を終了し，次のチャンク内の

検索に移る際には，GTEQで RDTをルートノードから辿った

場合と，SQGTEQでシーケンス・セット部を辿った場合のコ

スト比較を行い，コストが低い方法を用いて RDTを辿ること

とする．



4. 5. 3 検索方法 3

まず，基チャンク部分配列内の検索を行う．基チャンク部分

配列内には，非検索対象要素が含まれているため，検索対象要

素のオフセットが連続している区間を求め，検索を行う．例え

ば，n次元論理拡張可能配列の次元 l のカラム値が指定された

時，チャンクのサイズが [c1, c2, · · · , cn]であれば，検索対象要

素のオフセットが連続している区間の長さは
∏l−1

j=1
cj で求めら

れる．また，この区間はチャンク内に
∏n

j=l+1
cj 個存在する．

次に，次元 l 以外の次元に属するチャンク部分配列のうち，

基チャンク部分配列よりも大きな経歴値を持つチャンク部分配

列それぞれについて検索を行う．C-HORTにおける検索方法 2

と同様に検索対象レコードが存在しうるチャンクを求め，それ

ぞれのチャンク内において検索対象要素のオフセットが連続し

ている区間を求めることにより検索を行う．なお，全てのチャ

ンクのサイズは同じであるので，検索対象要素のオフセットが

連続している区間の長さと，チャンク内に存在しているこの区

間の数は全て同じである．

また，検索方法 2と同様に，1つの検索対象要素のオフセッ

トの連続区間内の検索を終了し，次の検索対象要素のオフセッ

トの連続区間の検索に移る際には，GTEQで RDTのシーケン

ス・セット部を辿った場合と，SQGTEQでルートノードから

辿った場合のコスト比較を行い，コストが低い方法を用いる．

この方法を用いることにより，RDTから取り出したレコー

ドが検索対象のレコードであるかどうかを判定する必要はなく

なるが，チャンク１つにつき最大
∏n

j=l+1
cj 回のコスト比較を

行う必要がある．

5. 解 析 評 価

以下では，HORTと C-HORTならびに従来の関係テーブル

の実装方式のコストモデルを作成し，関係テーブルRを実装し

た際の空間的コストと，単一値指定検索時の時間的コストの評

価を行う．以後，従来の関係テーブルの実装方式を CI，HORT

による実装方式を HI，C-HORT による実装方式を C-HI と

記す．

5. 1 コストモデル

以下では，コストモデルを作成するにあたって考慮したパラ

メータや，コストモデルを簡略化するための仮定について説明

を行う．

5. 1. 1 パラメータ

コストモデルを作成するにあたって考慮したパラメータのう

ち，主なものを以下にまとめる．なお，サイズの単位は Byte

とする．

NR: R内のレコード数

n: Rのカラム数

kli: カラム iにおけるカラム値の長さ (1 <= i <= n)

Li: カラム iにおけるカラム値の種類

dpi: カラム iにおける重複度．すなわち NR/Li

NP : ディスクの 1ページ内に格納する B+-treeのノード数

Ci: チャンクの 1辺の長さ

5. 1. 2 仮 定

コストモデルを簡略化するために，以下のような仮定を行った．

（ 1） Rのカラムの長さは全て同一とする．以後，カラム値

の長さを klとする．

（ 2） 全てのカラムの重複度は同一とする．以後，重複度を

dp，カラムにおけるカラム値の種類を Lとする．

（ 3） チャンクの各辺の長さは同一とする．以後，チャンク

の 1辺長を C とする．

（ 4） 論理拡張可能配列内でのレコードの分布は一様とする．

また，論理拡張可能配列は各次元均等に拡張されることとする．

（ 5） RDT と CVT のノードのサイズはディスクの 1ペー

ジ内にノードがNP 個入る最大サイズとし，各ノードの有効要

素の割合は平均 69%とする．

5. 2 空間的コストの評価

5. 1で述べたパラメータと仮定に基づいて構築したコストモ

デルを用いて，HIと C-HI，CIの空間的コストを比較する．

HIならびに C-HIの空間的コストは，RDTのコスト +各次

元の CVTのコスト ×n+HORTテーブルのコスト ×nで求め

られる．また，CI ではレコードは入力順に逐次二次記憶上に

格納されるとすると，空間的コストは kl × n × NRで求まる．

NR = 1000000, n = 5, NP = 1, kl = 8, 16, C = 3000 と

し，dp を 20 から 1000 まで 20 刻みで変化させた時の空間的

コストの変化を図 5 に示す．RDT のコストは NR のみに依

存するため，dp が変化しても，RDT のコストは変化しない．

HORTテーブルのコストは HORTテーブルの 1つのセルのコ

スト ×L× nであるため，dpが小さい場合，すなわち，論理拡

張可能配列が疎な場合，HORT テーブルの空間的コストは大

きくなる．同様に，CVTのコストも dpに依存する．また，kl

を 2倍にすると CIの空間的コストも 2倍になるのに対し，HI

と C-HIではカラム値を重複して保持せず，空間的コストの多

くが RDTのコストであるため，klを 2倍にしても，空間的コ

ストにさほど変化は見られない．C-HIは HIよりも空間的コス

トが低くなっている．C-HI と HI では，RDT ならびに CVT

のサイズはほぼ同じであるため，この差は HORTテーブルの

コストの差である．これは，HI では部分配列ごとに保持して

いた経歴値と係数ベクトルを C-HIではチャンク部分配列ごと

に保持していることによる．

5. 3 時間的コストの評価

5. 1で説明したパラメータと仮定に基づいて構築したコスト

モデルを用いて，HI と C-HI，CI における単一値指定検索時

の時間的コストを比較する．ここでは，検索時にアクセス必要

なディスクアクセスページ数を基に時間的コストの比較を行う．

また，HORT テーブルは主記憶上に展開されているものとす

る．したがって，HI ならびに C-HI の検索時の時間的コスト

は，CVTの探索コスト +RDTの探索コストで求められる．

HIならびに C-HIにおける検索方法は，3. 2ならびに 4. 5で

説明した検索方法 1～3を用いる．

NR = 1000000, n = 6, NP = 1, kl = 8, C = 3000 とし，

dpを 20から 1000まで 20刻みで変化させた時の検索時の時間

的コストの変化を図 6に示す．HIの検索方法 1では，基部分
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配列以降の部分配列内の全てのレコードを RDTから取り出す

ため，重複度が変化しても，検索時の平均ディスクアクセス回

数は変化しない．また，HIの検索方法 2，3では，検索対象を

絞り込んでいるにも関わらず，検索時の平均ディスクアクセス

回数はそれほど減少していない．これは，RDTの 1ノードを

ディスクの 1ページに入る最大サイズに設定しているため位数

が大きく，非検索対象レコードが 2ノード以上にわたって存在

する区間が希であったためだと考えられる．C-HIの検索方法

1，2 では，重複度が低い時に検索時の平均ディスクアクセス

回数が減少しているが，重複度が 334以上では全てのレコード

が 1つのチャンク内に納まるため，RDTのシーケンス・セッ

ト部の全ノードアクセスする必要がある．したがって，HI よ

りも検索時の時間的コストが大きくなってしまっている．しか

し，C-HIの検索方法 3では，チャンク内において検索対象要

素が存在し得る区間に限定して検索を行うため，チャンクが 1

つになっても全てのノードにアクセスする必要がなく，検索時

の時間的コストが抑えられている．また，CI では，全てのレ

コードを主記憶上にロードしてカラム値をチェックする必要が

あるため，HIならびに C-HIの 3～4倍程度の時間的コストが

必要となっている．

6. ま と め

本論文では，関係テーブルを効率よく実装し，高速な検索を

可能とするために我々が提案している HORTと呼ばれる関係

テーブルの実装方式における最も大きな問題点である経歴・オ

フセット空間の狭小の原因が，経歴・オフセット空間を有効に

使用できていないということであることに着目し，拡張可能配

列を要素単位ではなく，チャンク単位で拡張を行うことにより

この問題を解決した．従来の HORTでは，拡張可能配列にお

けるレコードの位置情報をその要素が含まれる部分配列の経歴

値と部分配列内オフセットの 2つの値を用いて表現していたが，

提案した方式では，要素が含まれるチャンク番号とチャンク内

オフセットの 2つの値を用いて表現している．

本方式の利点は，チャンク番号とチャンク内オフセットを用

いてレコードを表現するため，より大規模な関係テーブルの実

装が可能になったこと．HORT においてカラム値ごとに保持

していた部分配列と経歴値と係数ベクトルを，チャンク部分配

列ごとに保持するため，空間的コストが低くなること．チャン

クを用いることで検索対象レコードの RDT上での近傍性が高

くなるため検索時のディスクアクセス回数が減少することであ

る．また，本方式の欠点は，カラム値の組のチャンク番号とオ

フセットの組への変換，ならびに逆変換を行うための計算量が，

従来の方式と比べ増えることである．

また，コストモデルを用いて従来の関係テーブルの実装方式

と HORT，提案した実装方式の空間的コストと検索時の時間的

コストの比較を行い，本方式が有効であることを示した．
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