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Abstract: 近年，複数の Solid State Drive (SSD)から構成される All-flash-array (AFA) システムが急速に普
及してきている．しかしながら，Virtual Desktop Infrastructure (VDI)，in-memory database systemなどの
一部のアプリケーションは，AFAシステムより短い応答時間を必要としている．これらのワークロードを調査
したところ，我々はストレージボリュームの数パーセントの範囲に全体の IOアクセスの半分以上が集まる IO
アクセス集中が発生することを確認した．この IOアクセス集中はストレージボリュームの任意の位置に短時
間継続する特徴を有し，さらにブロックレベルの観点で分析すると，規則性が低く LRUや FIFOなどの従来
のキャッシュ置換アルゴリズムでは捉えることが難しいことも分かった．AFAよりも短い応答時間を達成する
目的で，本稿は SSDや AFAとメモリを用いた Hybrid storage systemである automated tiered storage with
fast memory and slow flash storage (ATSMF) 提案を行う．ATSMFは，ワークロードをリアルタイムに分析
することで IOアクセス集中の発生を把握し，データ置換時の応答時間増加量とデータ置換後の応答時間削減
量を比較し，削減量が上回る IOアクセス集中のみをメモリに置換することで平均応答時間の削減を達成した．
ATSMFの評価では，フラッシュストレージ単体より 20%以上平均応答時間が削減され，メモリ領域のアクセ
ス比が 50%以上となることを確かめた．

1. はじめに

近年，複数の NVMe[2]Solid State Drive (SSD)から構成さ
れる All-flash-array (AFA)システム [1]が急速に普及してき
ている．これらのシステムの中には 100 micro seconds未満の
平均応答時間を達成しているシステムも存在する．しかしな
がら，Virtual Desktop Infrastructure (VDI)[3]，in-memory
database system [4]などの一部のアプリケーションは，AFA
システムの平均応答時間より短い応答時間を必要としている．
VDIは，boot storm[5]の様に短時間で急激に IOアクセス数
が増加するケースが想定される．この様なケースにおいても
出来るだけ IOアクセスの応答時間を悪化させないようにす
る目的で，VDIはより平均応答時間が小さいストレージシス
テムを必要としている．In-memory database systemに関し
ては，我々は短い応答時間が求められる Online Transaction
Processing (OLTP)[6], [7] で AFAより平均応答時間が小さ
いストレージシステムを必要としていることを把握した．こ
れらの OLTPは，トランザクション当たりの平均応答時間
を micro second orderにするために，全てのテーブルが in
memory に置かている．さらにこれらの OLTP は，ログや
チェックポイント情報をストレージシステムに書き出す処理
を併せて行う必要がある．従って，OLTPの平均応答時間を
より小さくするには，ストレージシステムの write応答時間
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を小さくすることが重要である．
そこで我々は，AFAシステムや NVMe SSDより短い平均

応答時間を必要とするアプリケーションのワークロードの調
査を行い，空間的・時間的に連続した IOアクセス集中が発
生していることを把握した．この IOアクセス集中は，スト
レージボリュームの数%未満のごく狭い領域に最大 1時間程
度継続し，全 IOアクセスの少なくとも半分が含まれる．IO
アクセス集中は，同じ領域に継続するケースと数分単位で隣
接領域に移動するケースに分類され，大部分がストレージボ
リュームの何処に発生するのかを予測できない．さらに我々
は，IOアクセス集中を含むワークロードを pageレベルの観
点で分析を行い，同一 pageへ繰り返し IOが発生する割合が
小さいことも把握した．この分析結果は，pageレベルの規則
性を利用してデータ置換を行う Caching [8], [9] を適用して
も，十分な効果を上げられないことを意味する．
我々の以前の成果である on-the-fly automated storage tier-

ing (OTF-AST) [10], [11], [12]は，SSDと HDDを対象にし
た Hybrid storage systemである．OTF-ASTは，HDD上で
発生した IOアクセス集中をリアルタイムに捉え，データ置
換時の IO アクセスの応答時間増加よりデータ置換後の IO
アクセスの応答時間削減が上回るかどうかを判断し，データ
置換後の削減が上回る場合のみ IOアクセス集中が発生した
範囲の HDDデータを全て SSDに置換する．しかしながら
OTF-ASTは，シークや回転待ちの頻度に応じて性能が大き
く変動する HDDを用いていたためデータ置換時の IOアク
セス応答時間の増加量を予測することが難しく，ワークロー
ドごとに予め求めておいた最大増加量を用いて置換の可否を
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判断した．そのため，OTF-ASTは特に IOアクセス集中が
発生する領域が頻繁に移動するワークロードでは，IOアクセ
ス集中を効果的に SSDへ置換することが出来ず，十分な効果
を上げることが出来なかった．
本稿では，SSDやAFAとメモリを対象にしたHybrid stor-

age systemである automated tiered storage with fast mem-
ory and slow flash storage (ATSMF) 提案を行う．ATSMF
は，アクセス時に物理的な動作を伴わずデータ置換時の IO
アクセスの応答時間悪化量予測が容易な SSDとメモリを用い
る．そこで ATSMFは，運用中にデータ置換時の IOアクセ
ス応答時間悪化量とデータ置換後の IOアクセス応答時間削
減量を常にモニタしておく．そして ATSMFは，検出した IO
アクセス集中の継続時間を予測し，前述したモニタ値を用い
てデータ置換時の IOアクセス応答時間悪化量がデータ置換
後の IOアクセス応答時間削減量を下回るかどうかを判断し，
下回る場合のみ IOアクセス集中が発生したデータ領域をメ
モリに置換する．ATSMFの評価を行ったところ，フラッシュ
ストレージのみで動かしたときより少なくとも 20%平均応答
時間が削減され，メモリ領域のアクセス比が 50% 以上とな
ることが確かめられた．pageレベルで置換判定を行うキャッ
シュとの比較においても，平均応答時間・メモリ領域のアク
セス比共にキャッシュを大幅に上回る結果となり，ATSMFが
提案する置換方法の有用性が実証された．
本研究の貢献は以下である．
• VDIや OLTPなどのワークロードを分析し，IOアクセ
ス集中が発生することを明らかにしたこと．さらにこれ
らワークロードは pageレベルでの規則性が小さく，page
レベルでデータ入れ替えを行う cachingを用いても効果
が期待できないことを明らかにしたこと．

• 上記ワークロードを効果的に扱うメモリと AFA/SSDを
用いた hybrid storage systemとして，ATSMFを提案し
たこと．ATSMFは，メモリに置換することで平均応答
時間削減に効果を期待できる IOアクセス集中のみを選
択し，即座にメモリへ置換を行う．

• ATSMFの評価を行い，大部分のケースで SSDや caching
より平均応答時間が小さくなることを示したこと．さら
に，メモリアクセス率に関して cachingと比較し，大部
分のケースで圧倒的に上回ることを示したこと．

2. フラッシュストレージとメモリの定義

2.1 フラッシュストレージの定義
本稿でのフラッシュストレージは，商用のAFA[1]に加えて

NVMe SSD[13]も含む．これらフラッシュストレージの大半
は，100 micro secondsを下回るが 1桁の micro secondオー
ダーには遥かに及ばない平均応答時間である．我々は intel
P3700 PCIe SSD [13]を用いて評価を行った．本稿の評価に
おける P3700 の平均応答時間は，40から 80 micro seconds
であった．readが中心のワークロードを実行したときに 40
micro seconds前後の平均応答時間となり，read-writeが混在
したワークロードを実行したときに 80 micro seconds前後の
平均応答時間であった．本稿では，フラッシュストレージの
ことをフラッシュもしくは SSDと呼ぶ．

2.2 メモリの定義
本稿でのメモリは，SSD よりも平均応答時間が十分に小

さく，不揮発であることが求められる．近年，non-volatile

memory (NVM)が複数のベンダーで開発が進められている．
AGIGARAM[14]は，Dual-Inline Memory Module (DIMM)
上にDRAMとフラッシュの両方が実装され，DIMMの電源が
遮断されたときに DRAMの内容をフラッシュにバックアップ
することで不揮発を実現している．AGIGARAMの平均応答
時間は，DRAMと同等であり SSDと比較して十分に小さい．

intel 3D-Xpoint[15]は，不揮発なメモリ素子を用いた開発
中の NVMである．Subramanya[29]らの報告によると，intel
3D-Xpointのメモリアクセスレイテンシは DRAMの 2倍か
ら 4倍の範囲である．DRAMの CAS latency (read response
time)[17]が 15 nano-secondsであるので，intel 3D-Xpointの
メモリアクセスレイテンシは SSDと比較して十分に小さいと
推定される．
なお，AGIGARAMは入手が容易ではなくメモリアクセス

性能が DRAMと同等であるので，本稿の評価は DRAMを
メモリとして使用した．

3. IOアクセス集中の特徴

3.1 用語の定義
本稿で使用する用語の定義を行う．まず，OSから認識出来

るストレージの論理的な単位を Logical Unit Number(LUN)
と定義する．LUNを 1GB前後の適当な大きさで区切った部
分を sub-LUNと定義する．sub-LUNは複数の blockから構
成されており，blockの大きさは通常 512 bytesである．この
各 blockごとに Logical Unit Address (LBA)が割り当てら
れ，LUNの各部分への IOアクセスはこの LBAを指定する
ことで行われる．また，本稿のワークロードとは，時間経過
ごとに LUNを構成する各 blockに発生する IOアクセスのこ
とである．

3.2 分析を行ったワークロード
本稿では，IOアクセス集中の特徴を抽出する目的で，VDI,

DBT-2, 共有ファイルサーバ，webサーバ，及び mailサーバ
のワークロードを分析した．

VDIは社内の研究開発部門で運用中のシステムからワーク
ロードを採取した [18]．この VDIは約 300ユーザが常時アク
セスし，CITRIX Xen- Desktop[19]で運用されている．

DBT-2[20]は OLTP transactional performance testであ
り，TPC-C[21]相当のテストが行われる．本稿では，DBT-2実
行時に採取したワークロードを分析した．DBT-2実行時に使用
したパラメータは，warehouse数=500，rampup time=50分，
execution time=30分，connection数=10，database size=50
GB，ボリュームサイズ=800 GBである．
共有ファイルサーバ，webサーバ，及びmailサーバのワーク

ロードは，以前に分析を行った Samba[22]，MSR Cambridge
[23], [24]，Microsoft Exchange Server (MS EX)[18]の結果を
引用した．

3.3 分析方法
我々の分析の目的は，IOアクセスの空間的・時間的偏りを

巨視的な観点と微視的な観点の両方で明確にすることである．
最初に巨視的な観点での分析方法を説明する．巨視的な観点
での分析は，3.2節のワークロードを 1 GB sub-LUN単位で
分割し，各 sub-LUNの IOアクセス数を 1分間隔で集計した
データを用いて行った．
微視的な観点の分析は，3.2節のワークロードを Facebook
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Fig. 1 IOアクセス集中の巨視的分析結果
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Fig. 2 IOアクセス集中の例

FlashCache[8]上で再現し，その時のキャッシュヒット率を比
較することで行った．FlashCacheは，4 KB page単位でデー
タ入れ替えを行い，デフォルトの置換アルゴリズムは FIFO
である．FlashCache評価に用いたシステム構成やメモリのサ
イズは 5.2 節と同一である．

3.4 IOアクセス集中の特徴
図 1は，IOアクセス集中に含まれる IOアクセス数が全 IO

アクセス数に占める割合と IOアクセス集中となった領域の
全 LUNに占める割合を示したものである．この分析結果よ
り，最大でも全 LUNの数%の範囲に全 IOアクセスの 60%以
上が集中していることが分かる．なお MSR Cambridgeは，
分析を行った src1 0, src1 1, proj1, proj2, proj4, usr1, usr2,
web2ワークロードの平均値である．
表 1は，IOアクセス集中の平均継続時間，任意の LBAに

発生した割合，Write比，Cachingに適用した場合のヒット
率である．この分析結果より，IOアクセス集中は 3 分から
最大 87分継続することが分かる．図 2は，IOアクセス集中
がどの様に継続するのかを抜粋した図である．図の様に，同
じ sub-LUNに継続するケース (a)と隣接する sub-LUNに短
時間で移動しながら継続するケース (b)にわかれる．(a)は
sambaや VDIに多く見られ，(b)は MSR CambridgeやMS
EXに多く見られた．IOアクセス集中が任意の LBAに発生
した割合は 66%以上であり，IOアクセス集中の発生を予測す
ることが困難であることが分かる．なお，任意の LBAに発
生した割合の計算方法は文献 [18]と同様の方法を用いた．
最後にCachingヒット率に関して説明する．表 1のCaching

ヒット率は，ワークロードごとにバラバラであることが分か
る．Cachingの置換アルゴリズムは pageレベルの規則性を利
用しており，各ワークロードに含まれる pageレベルの規則性
が一意ではないため，このような結果となった．よって，IO

Fig. 3 Block diagram of ATSMF.

アクセス集中を含むワークロードに Cachingを適用しても，
そのワークロードに含まれる pageレベルの規則性に応じて
Cachingの効果が増減することが分かる．

4. ATSMF

4.1 概要
3章の分析結果を受け，我 は々 IOアクセス集中を適切に扱う

システムとして’automated tiered storage with fast memory
and slow flash storage (ATSMF)’の提案を行う．

ATSMFは，LUNを sub-LUNの単位に分割し，sub-LUN
単位で IOアクセス集中の発生を監視する．ATSMFが IOア
クセス集中となった sub-LUN群を検出すると，ATSMFは検
出した IOアクセス集中の継続時間を予測し，予測した継続
時間を用いてデータ置換時の IOアクセス応答時間増加量と
データ置換後の IOアクセス応答時間削減量を比較する．も
しデータ置換後の IOアクセス応答時間削減量が上回る場合
は，ATSMFはこれらの sub-LUNを即座に SSDからメモリ
に置換する．同時に ATSMFは，この IOアクセス集中が時
間経過と共に隣接する sub-LUNに移動するかどうかをチェッ
クする．もし IOアクセス集中が隣接 sub-LUNに移動する場
合，ATSMFはその移動速度を測定し，近い将来に IOアク
セス集中が移動する sub-LUNを計算し，そしてそれら sub-
LUNを即座に SSDからメモリに置換する．また，ATSMF
は IOアクセス集中が終息した sub-LUNを検出すると，それ
ら sub-LUNをメモリから SSDへ即座に置換する．
図 3は ATSMFのブロック図である．ATSMFは tiering

managerと tiering driverから構成される．tiering manager
は data collector, workload analyzer, sub-LUN moverから構
成される．data collectorは短い時間間隔で block traceを実
行し，block traceの logを収集し，それら logから sub-LUN
単位の IOアクセス数を計算して保存する．workload analyzer
は，短い時間間隔で保存した sub-LUN単位の IOアクセス数
情報を取り出し，前節で説明したメモリへの置換と SSDへの
置換を実行する．本稿では，4.2節と 4.3節にてメモリへの置
換と SSDへの置換方法を詳細に説明する．workload analyzer
の出力は，メモリと SSD間で置換が必要な sub-LUNの情報
である．sub-LUN moverは，この workload analyzerの出力
を用いて tiering driverに sub-LUNの置換を指示する．

tiering driverは，tiering table，dispatcher，memory buffer
から構成される．tiering tableは，メモリに置換した sub-LUN
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Table 1 IOアクセス集中の分析結果

Workloads samba proj1 proj2 proj4 src1 0 src1 1 usr1 usr2 web2 MS EX DBT-2 VDI
平均継続時間 (分) 30 60 54 40 87 66 86 32 58 20 — 3
任意の LBAに発生した割合 (%) 71 75 88 75 90 89 66 84 100 92 — 80
Write 比 (%) 70 11 12 2 44 5 9 19 1 50 100 20
Cachingヒット率 (%) 51.81 0.01 10.46 11.55 10.56 31.11 98.42 0.01 0.00 — 71.20 0.01

Fig. 4 How to choose IO concentration sub-LUNs.

情報を管理する．dispatcherは，tiering tableを参照するこ
とで IOアクセスをメモリ，SSD，又はmemory bufferに振り
分ける．dispatcherは，置換中の sub-LUNに入る LBAの IO
アクセスのデータをmemory bufferに書き込む．さらに，dis-
patcherは memory bufferに書き込んだ領域と一致する read
IO アクセスは，memory bufferから読み込む．sub-LUN置
換が完了すると，dispatcherは memory bufferに書き込んだ
全ての領域とメモリもしくは SSD を同期する．

4.2 メモリへの置換
workload analyzerは，data collectorから保存してある sub-

LUN単位の IOアクセス数情報を取り出し，その情報を用い
てメモリへの置換を実行する．最初に，メモリへの置換は IO
アクセス集中が発生した sub-LUNを抽出する．図 4は，300
GBの LUNで sub-LUNの抽出方法を示している．Step 1で
は，メモリへの置換は sub-LUN単位の IOアクセス数を抽出
する．Step 2では，メモリへの置換は IOアクセス数で sub-
LUN IDをソートし，N 以上となった sub-LUNをカットす
る．3章の分析結果より，大部分の IOアクセス集中は LUN
の数%の範囲に発生する．それ故，Nは全 sub-LUNの数の数
%となるように設定する．図 4の Nは 20である．Step 3で
は，メモリへの置換は隣接した sub-LUNを結合し，結合し
た sub-LUN の IOアクセス数を合計し，IOアクセス数順に
結合した sub-LUNをソートする．本稿では，この結合した
sub-LUNのことを sub-LUN groupと呼ぶ．Step 4では，メ
モリへの置換は IOアクセス数順に sub-LUN groupを選択し，
選択した sub-LUN group の IO アクセス数を合計し，合計
した IOアクセス数と全 IOアクセス数のとの IOアクセス比
を求める．もし IOアクセス比が M以上なら，メモリへの置
換は sub-LUN groupの選択を中止する．選択した sub-LUN
groupの集合が新たな IOアクセス集中である．3章の分析結
果より，大部分の IOアクセス集中は全 IOアクセスの半分以
上を含む．従って，Mは 50以上に設定する．図 4のMは 60
である．

次に，メモリへの置換は前節で抽出した IOアクセス集中を
メモリに置換するかどうかを判断する．そこで，メモリへの
置換は IOアクセス集中の継続時間を測定する．図 5は，IO
アクセス集中の継続時間測定方法を示している．各 periodは
図 4の結果抽出された IOアクセス集中であり，メモリへの
置換は各 IOアクセス集中に対して period数をカウントする．
例えば，IO conc.-1は，period 1では 1 period継続，period
2では 2 period 継続したことになる．なお periodとは，図 3
で説明した data collectorが block traceを実行する間隔であ
る．本稿の例では，block traceを 20秒実行し後処理に 4秒
使っているので，24秒間隔で periodが進む．さらに，メモリ
への置換は表 2を用いて IOアクセス集中の残り継続時間を
推定する．もし IOアクセス集中が 2 period継続したとする
と，残り継続時間は 32.88秒である．もし period数が増加す
ると，残り継続時間もまた増加する．この理由は IOアクセス
集中の大部分は短時間しか継続しないためである．メモリへ
の置換は，ストレージシステム運用時に取得した直近のワー
クロードデータを用いて各 IOアクセス集中の継続時間を測
定し，その測定データを用いて表 2を生成，更新する．ここ
で表の生成方法を説明する．最初に我々は，半日等適当な期
間で各 IOアクセス集中の継続時間を収集する．次に我々は，
収集したデータから A period以上継続した IOアクセス集中
を取り出し，平均継続時間を計算する．最後に我々は，平均
応答時間から Aを引くことで残り継続時間を得る．例えば，
Aが 2又は 48秒の時，残り継続時間は 32.88秒である．
次に，メモリへの置換は置換後の応答時間削減が置換時の

応答時間増加を上回るかどうかを判断する．図 6は，メモリへ
の置換を行うかどうかを判断する方法を示している．Yはメモ
リへの置換後の応答時間削減量であり，Xはメモリへの置換
時の応答時間増加量である．Xと Yを計算する目的で，メモ
リへの置換は tiering driverから Avef, AvefWithMg, Avem,

and AveMgTimeの値を計算時に回収する．Avefは，SSD側
の平均応答時間である．AvefWithMgは，データ置換実行中
の SSD側の平均応答時間である．Avemは，メモリ側の平均
応答時間である．AveMgTimeは，sub-LUNを SSDとメモ
リ間で置換するのにかかる平均時間である．tiering driverは，
各 IOアクセスの応答時間と各データ置換にかかった時間を
集計し，この集計した値を用いてこれらパラメータを計算す
る．よって，メモリへの置換は，以下の式で計算することが
出来る．これらの式は，予測した期間に発生する IOアクセ
ス数が変化しないことを前提にしている．

Xduration = AveMgTime ∗ subLUNs (1)

Y duration = Pduration − Xduration (2)

X = (AvefWithMg − Avef) ∗ Xduration (3)

Y = (Avef − Avem) ∗ Y duration (4)

subLUNsは IOアクセス集中を含む sub-LUN数である．図
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Fig. 5 How to measure the duration of IO concentrations.

Table 2 Prediction table for the duration of IO concentration
sub-LUNs (example).

Periods (A) average duration rest duration rest duration
(B) (periods) (B-A) (periods) (B-A) (seconds)

1 1.73 0.73 17.58

2 3.37 1.37 32.88

3 4.83 1.83 43.90

4 6.37 2.37 56.89

5 8.00 3.00 72.00

1 period = 24 second (block traceの実行時間=20秒，後処理の
実行時間=4秒).

5の Period 2, IO conc.-1だと，subLUNsは 3になる．Pdu-

rationは，表 2から求めた残り継続時間である．Xduration

はデータ置換に必要な時間であり，Yduration はデータ置換
後の IOアクセス集中継続時間を示している．Xはデータ置
換にかかる時間とデータ置換に伴う応答時間の増加量を掛け
合わせた値である．Yはデータ置換後の IOアクセス集中継
続時間とデータ置換後の応答時間の減少量を掛け合わせた値
である．もし Yが Xを上回ると，メモリへの置換はその IO
アクセス集中の置換を実行する．もし Yが Xを上回らない
と，メモリへの置換はその IOアクセス集中の置換を保留す
る．もしその保留した IOアクセス集中が次の periodも継続
していたら，メモリへの置換は再度その IOアクセス集中を
置換すべきかどうかを判断する．
図 2は IOアクセス集中の例を示している．IOアクセス集

中 (a)はほぼ同じ複数の sub-LUN上に発生しているが，IO
アクセス集中 (b)は同一 sub-LUNに数分継続し，隣接する
sub-LUN に移動する．(b)の IOアクセス集中の平均応答時
間を削減する目的で，メモリへの置換は data collectorが蓄
積した情報を用いて直近の IOアクセス集中のmoving speed

を常に計算しておく．もしメモリへの置換が IOアクセス集
中の置換を決めると，メモリへの置換はmoving speedと表 2
の残り継続時間を使って近い将来 IOアクセス集中が移動す
る sub-LUNを計算する．そして，それら sub-LUNも同時に
メモリに置換する．

4.3 SSDへの置換
SSDへの置換は，IOアクセス集中が既に終息した sub-LUN

をメモリから SSDへ置換する．IOアクセスの応答時間の増
加を避ける目的で，SSDへの置換は AvefWithMgの応答時
間が予め定めておいた閾値を超えると SSDへの置換を保留
する．

Fig. 6 How to judge whether memory migration is done or not

Table 3 Specifications of experimental system.

PC Fujitsu PRIMERGY TX300S8,
Intel Xeon E5-2660 x2,
mem= 256 GB, CentOS 7.1 (64 bits)

SSD Intel P3700 (800 GB, PCIe attached)

Fig. 7 Experimental system.

5. 評価

5.1 評価システムの概要
図 7は本稿の実験システムである．本稿の実験システムは，

CentOS 7.1を前提にしており，block trace logは Linux blk-
trace commandを用いて採取する．tiering driverは，Linux
device mapper framework [25]上に実装した．メモリデバイ
ス層は Linux brd driver[26]を用いた．表 3は本稿の実験シ
ステムの仕様である．この実験システムの sub-LUNサイズ
は 1 GBである．tiering managerの実行間隔は，blktraceを
20秒実行し，その後処理を 4秒実行したため，24秒である．

5.2 評価方法
本稿の評価の目的は，ATSMFが IOアクセス集中を大量に
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Table 4 Workloads used in experiments.

Workload GB Comments

vdi (VDI) 800

dbt2 (OLTP) 800

src1 0 (MSR) 293 retrieved between 1920 and 2020 (No.1)

src1 1 (MSR) 293 retrieved between 480 and 600 (No.1)

proj1 (MSR) 800 retrieved between 230 and 550 (No.1)

proj2 (MSR) 800 retrieved between 6760 and 6890 (No.1)

proj4 (MSR) 236 retrieved between 7390 and 7600 (No.1)

usr1 (MSR) 800 retrieved between 2090 and 2350 (No.1)

usr2 (MSR) 569 retrieved between 5970 and 6130 (No.1)

web2 (MSR) 182 retrieved between 5870 and 5930 (No.1)

src1 0+ (samba) 293 created on src1 0 basis

src1 1+ (samba) 293 created on src1 1 basis

No.1: Elapsed time (minutes) from first trace logs.

含むワークロードを適切に処理できるかどうかを明確にする
ことである．そこで本稿では，平均応答時間とメモリアクセス
比の観点で ATSMFの性能を評価した．平均応答時間はデー
タ置換に伴うオーバーヘッドを含んだケースでの ATSMFの
効果を判断でき，メモリアクセス比はオーバーヘッド分を除い
た ATSMFの効果を判断できる．本稿では ATSMFの性能を
SSDのみの構成ととメモリと SSDの caching構成で比較した．
評価に用いたベンチマークは，3.4章で紹介した VDI，DBT-
2，及び複数の共有ファイルサーバのワークロードの replay
である．この複数のファイルサーバとは，MSR Cambridge
[23], [24]と Samba [22]である．さらに本稿では，cachingの
実装として Facebook FlashCache [8]を用いた．FlashCache
のデフォルトの置換アルゴリズムは FIFOであり，デフォル
トのブロックサイズは 512 bytesである．本稿では，ブロッ
クサイズを 4 KBに設定した以外は，デフォルトの設定を用
いた．

VDIワークロード [3]は，約 1週間分のトレースログから
構成され，採取したワークロードのボリュームサイズは 64
TBである．このワークロードを replayするために，本稿で
は平日夕方の 1時間分のログを取り出した．この時間帯は多
くの IOアクセスが発生する．さらに，本稿で用いた実験シ
ステムの SSDサイズが 800 GBであるので，64 TBの中か
ら 800 GB分を取り出した．この 800 GBの領域は，64 TB
ボリュームの中で最も IOアクセスが集中していた領域であ
る．MSR Cambridgeは，src1 0, src1 1, proj1, proj2, proj4,
usr1, usr2, web2ワークロードの一部分を選択して replayし
た．その理由は，これらワークロードのトレースログは約 1
週間分あり，IOアクセス集中が発生していたタイムスロット
を選んだためである．Sambaは，ワークロードのトレースロ
グが 1-GB 1-分単位の統計情報の集合体であるため，そのま
までは blockレベルで IOアクセスを再現出来ない．そこで本
稿では，MSR Cambridge src1 0, src1 1ワークロードを用い
て，Samba相当のトレースログを生成した．このトレースロ
グの生成方法は，文献 [10], [12]に説明がある．表 4は，本稿
の評価で用いたワークロードの詳細情報である．表 4の GB
は，各ワークロードの LUNの大きさを示している．MSRの
Commentsは 1週間分のトレースログの中から replay用に切
り出した範囲を示しいる．
本稿では，表 2で例示した prediction tableを表 4の各ワー

クロードのトレースログを用いて生成した．我々の過去のこ
れらワークロードのトレースログ分析結果 [18] より，これら
ワークロード内で発生する IOアクセス集中の継続時間の分
布はワークロード全区間でほぼ同じである．prediction table
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Fig. 8 Memory consumption of ATSMF (1).
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Fig. 9 Memory consumption of ATSMF (2).

は ATSMFを運用する直前の IOアクセス集中の継続時間分
布に基づいて生成する必要があるが，過去の分析結果 [18]よ
り，replayするトレースログの IOアクセス集中の継続時間
分布と replayする直前の分布はほぼ同じと判断できる．
図 4の cut off する sub-LUN 数は 30であり，IO アクセ

ス集中比は 60%とした．各トレースログは，Linux btreplay
commandを用いて実行する．オプションは，-X 1 -W 1を
指定する．

5.3 評価結果
表 5は，intel P3700 (SSD)，FlashCache，ATSMFの平均

応答時間と intel P3700の平均応答時間に対する FlashCache
と ATSMFの平均応答時間比を示している．表 6は，各ワー
クロードごとの LUNの大きさ (GB)，write 比 (%)，Flash-
Cacheを適用した場合のメモリアクセス比 (%)，ATSMFを
適用した場合のメモリアクセス比 (%)，ATSMFを適用した
場合の最大メモリ消費量を示している．この最大メモリ消費
量は，図 8，9の最大値であり，パーセント指標は LUNの大
きさ対する割合である．

ATSMFは 4.2 節で説明した方法で IOアクセス集中を検
出した時にメモリを割り当て，4.3節で説明した IOアクセス
集中の終息を検出するとメモリを解放する．従って，適用す
るワークロードごとにメモリの消費量が異なる．図 8，9は，
時間経過と共に ATSMFのメモリ消費量がどの様に変化する
のかを示している．そこで，FlashCacheのメモリ容量は，各
ワークロードごとに ATSMFのメモリ消費量の最大値になる
ように設定した．例えば，VDIの場合は，FlashCacheのメ
モリ容量は 184 GB である．
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Table 5 Average response time (milli seconds).

Workloads Intel P3700 (A) FlashCache (B) B/A ATSMF (C) C/A

vdi 222.3463 290.2623 1.31 177.3156 0.80

dbt2 0.0610 1.6662 27.32 0.0344 0.56

src1 0 0.0695 2.8704 41.29 0.0254 0.37

src1 1 0.0419 0.2009 4.80 0.0250 0.60

proj1 0.0419 3.1369 74.82 0.0524 1.25

proj2 0.0527 2.7640 52.47 0.0309 0.59

proj4 0.0458 0.9575 20.92 0.0300 0.65

usr1 0.0401 0.0169 0.42 0.0150 0.38

usr2 0.0413 1.6239 39.32 0.0373 0.90

web2 0.0620 1.0250 16.53 0.0427 0.69

src1 0+ 0.647 3.3216 51.36 0.0207 0.32

src1 1+ 0.0475 0.1425 3.00 0.0185 0.39

Table 6 Evaluation results.

Workloads Capacity Write ratio memory access ratio memory access ratio Maximum memory Maximum memory
(GB) (%) (FlashCache) (%) (ATSMF) (%) consumption (GB) consumption (%)

vdi 800 22.98 0.01 49.80 184 23.00

dbt2 800 100.00 71.20 89.33 93 11.63

src1 0 293 84.24 10.56 82.66 43 14.68

src1 1 293 0.91 31.11 86.43 74 25.26

proj1 800 1.16 0.01 74.71 220 27.50

proj2 800 42.49 10.46 82.77 144 18.00

proj4 236 0.22 11.55 86.55 184 77.97

usr1 800 0.25 98.42 85.43 49 6.13

usr2 569 0.22 0.01 84.25 231 40.60

web2 182 0.03 0.00 81.65 75 41.21

src1 0+ 293 82.84 51.81 88.44 54 18.43

src1 1+ 293 0.87 63.45 87.90 46 15.70
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Fig. 10 CDFs of DBT2 response time (1).

5.3.1 VDI

SSDのみ (intel P3700)の平均応答時間が 222 milli second
に達しており，このワークロードは本稿の実験システムに対
してオーバーロードであった．しかしながら，ATSMFの平
均応答時間は SSDのみより 20%低く，且つメモリアクセス
比は 49.80%である．
一方，FlashCacheのメモリアクセス比は 0.01%に過ぎず，

さらにワークロードの write比が 22.98%であるので，Flash-
Cache 運用は write-back 負荷を伴うことになる．それ故，
FlashCache の平均応答時間が SSD のみより 31%も大きく
なったと我々は判断した．
さらに，FlashCacheの低メモリアクセス比は，FlashCache

の置換アルゴリズムが VDIの IOアクセス集中を適切に処理
出来ないことを意味している．言い替えると，VDIの IOア
クセス集中は，pageレベルの規則性が極めて小さいといえる．
5.3.2 DBT2(OLTP)

ATSMFの平均応答時間は，SSDのみより 44%低く，且つ
メモリアクセス比は 89.33%である．図 10は DBT-2応答時間
の cumulative distribution functions (CDFs)である．グラフ
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Fig. 11 CDFs of DBT2 response time (2).

の読み方は，曲線が左上にいくほど応答時間が小さいことにな
る．intel P3700 onlyは SSDのみで実行したときの応答時間の
推移である．ATSMF (all)は，ATSMFの SSD partとmem-
ory partを合計した応答時間の推移である．ATSMF (SSD)

は，ATSMF の SSD part の応答時間推移であり，ATSMF

(memory) は，ATSMF の memory part の応答時間推移で
ある．ATSMF (all)の応答時間推移がほぼ ATSMF (mem-

ory)と一致することが分かる．これは，メモリアクセス比が
89.33%に達するためである．
一方，FlashCache の平均応答時間は，SSD のみより 27

倍大きく，メモリアクセス比は 71.2%である．図 11 は，
FlashCacheのDBT-2応答時間のCDFsである．FlashCache

(SSD)と FlashCache (memory)の両方の大部分の応答時間
が SSDのみを下回っていることが分かる．それ故，メモリア
クセス比が 71.2%に達するにもかかわらず，FlashCacheの平
均応答時間が SSDのみの平均応答時間を大幅に上回った．こ
の理由は，FlashCacheをメモリと SSDで構成するとなんら
かの実装上の問題が顕在化したため，と我々は判断している．
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Fig. 12 CDFs of proj1 response time (1).
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Fig. 13 CDFs of usr1 response time (1).

5.3.3 残りのワークロード
本節では，表 5，6の src1 0から src1 1+ワークロードま

での評価結果を議論する．ATSMFの平均応答時間は，proj1
ワークロードを除いた SSDのみと usr1ワークロードを除いた
FlashCacheの平均応答時間を上回った．さらに，ATSMFの
メモリアクセス比は，usr1ワークロードの除くと FlashCache
のメモリアクセス比を大幅に上回った．この理由に関して我々
は，これらのワークロードの IOアクセス集中は，pageレベ
ルの規則性が極めて小さいため，と判断している．
図 12 は，proj1 ワークロードの応答時間 CDF である．

ATSMF (all)は，ATSMF (SSD)と ATSMF (memory)の
中間値となっている．さらに，この図の ATSMF (SSD)は，
ATSMFでより高頻度にデータ置換が発生したため，図 10の
ATSMF (SSD)より右寄りになっている．深青色の線で示さ
れた図 8の proj1 は，proj1のメモリ消費量が激しく増減し
たことを示しており，高頻度にデータ置換が発生した証拠で
ある．proj1ワークロード実行時の平均応答時間を削減する
には，4.3 節で示した SSDへの置換方法の更新が有効である
と我々は考えている．Observational migration [11]は，小さ
なサイズのデータ置換を実行し，その時の IOアクセス応答
時間をチェックすることでデバイスが busyかどうかを把握
し，データ置換の可否を判断する方法である．よって，現在
の SSDへの置換を observational migrationに置き換えれば，
ATSMFの平均応答時間は SSDのみの平均応答時間より小さ
くなると判断している．
最後に，本稿では usr1ワークロードの結果に関して議論す

る．ATSMFの平均応答時間は FlashCacheの平均応答時間と
ほぼ同じであり，ATSMFのメモリアクセス比は FlashCache
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Fig. 14 CDFs of usr1 response time (2).

より小さいことが分かる．これは，大部分の IOアクセスが全
ボリュームの中の約 10 GBの範囲に発生し，FlashCacheが大
部分の IOアクセスをメモリで捉えるためである．図 13，14
は usr1応答時間の CDFsである．ATSMF (SSD)の推移は
FlashCache (SSD)より左寄りとなっているが，FlashCache
のメモリアクセス比が上回るため，両者の平均応答時間はほ
ぼ同じとなった．

6. 議論

6.1 ARC置換アルゴリズムを用いた場合の見積り
Adaptive Replacement Cache (ARC) [27] は，FIFO や

LRUなどの従来のキャッシュ置換アルゴリズムよりキャッシュ
ヒット率が上回ることが知られている．そこで我々は，ミネソ
タ大学で開発されたキャッシュシミュレータである sim-ideal
[28]を用いて，表 4の VDIと src1 0ワークロードのメモリア
クセス比の評価を行った．我々は sim-idealが標準で準備して
いるARCの機能を用いて評価した．sim-idealのキャッシュサ
イズは，表 6の ATSMFの最大メモリ消費量を上回るように，
VDIは 256 GBに src1 0は 64 GBに設定した．その結果，
VDIのメモリアクセス比は約 19%，src1 0のメモリアクセス
比は約 18%となり，いずれも表 6の ATSMFのメモリアクセ
ス比を大きく下回る結果となった．この結果より，少なくとも
VDIと src1 0 ワークロードに関しては，FlashCacheの置換
アルゴリズムをARCに入れ替えて実験を行っても，ATSMF
を上回らないと判断した．

6.2 ATSMFのメモリ消費量に関する議論
3章で説明したように，IOアクセス集中はLUNの大きさの

数%以下の範囲に発生する．しかしながら，表 6のMaximum
memory consumption (%)の結果より，ATSMFは IOアク
セス集中が発生する範囲より遥かに大きなメモリ容量を消費
している．これは 4.2 節の最終パラグラフで説明した IOア
クセス集中が発生する領域をプリフェッチする機能や IOアク
セス集中が終息した sub-LUNをすぐに SSDに戻さない機能
が働くためと我々は判断している．これら機能を見直すこと
で，より少ないメモリ消費量で同等の効果が上げられるよう
検討していきたい．

7. 関連研究

最初に NVMを用いた研究報告を紹介する．Subramanya
らは [29]NVMと DRAM間の data tiering を提案している．
この研究は，アプリケーションが割り当てるメモリ領域のごく
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一部のみが DRAMの速度を必要としていることをまず示して
いる．そこで彼らの提案は，X-Mem profilerを用いて DRAM
性能が必要なメモリ領域を判定し，その結果を用いて提案シ
ステムが DRAM領域と NVM領域の割り当てを行う．この
研究では，NVMを少し遅くて安いメモリとして扱っている．

Jiazin らは [30]High performance file system for non-
volatile main memory (HiNFS)を提案している．HiNFSは
NVMの遅い write latencyを隠蔽する目的で，2つのアクセ
スモードを採用している．最初のモードは，NVMMの遅い
write latencyを隠蔽する目的で lazy-persistentなファイルラ
イトを DRAMにバッファリングし，遅れて DRAMにバッ
ファリングしたデータを NVMに書き込む NVMM-awareな
write buffer policyである．もう１つのモードでは，HiNFS
はすぐにファイルライトが必要なデータを直接 NVMMに書
き込む．そして readに関しては，NVMMと DRAMの性能
に違いがないため，NVMMと DRAMのどちらかから直接読
み込む．

Jianらは [31]NVMと DRAMを用いた hybrid memoryを
前提に性能と一貫性制御を両立した NOVAファイルシステ
ムを提案した．この目標を達成するために，NOVA は log-
structuredファイルシステムを採用し，頻繁なアクセスが発
生する複雑なメタデータ構成部を DRAMに置き，ログデー
タを NVMに配置した．

Takahiroらは [34]STT-MRAMと DRAMの hybrid mem-
ory system (RAMinate) を提案している．STT-MRAM は
DRAM 相当の性能が得られるが，書き込み時の消費電力は
DRAMより 2桁大きいと予想されている．そこで RAMinate
は，メモリへの書き込みが多いページを DRAMに集めるこ
とで，DRAMのみのシステムと比較して 50%の消費電力削
減を達成した．

ATSMFの提案の中に prefetchingに関する技術が含まれて
いるので，我々は次に prefetchingに関する研究報告を紹介す
る．Gokulらは [32]アプリケーションのトランザクションや
queryなどのコンテキストをキャプチャしそれら情報を活用
する context-aware prefetchingを提案している．しかしなが
ら，この提案はブロックレベルのアクセスパターンにフォー
カスしており，本稿で取り上げた IOアクセス集中を検出す
ることは出来ない．

Mingji らは [33]Table-based Prefetching (TaP) を提案し
ている．TaPは，最適な先読みリードヒット率を実現する目
的で，ワークロードごとに適したプリフェッチキャッシュサイ
ズを定義する．しかしながら，この TaPもブロックレベルの
シーケンシャルアクセスにフォーカスしており，IOアクセス
集中を検出することは出来ない．

8. まとめ

近年，all-flash-array (AFA)システムが急速に普及してき
ている．これらのシステムの中には 100 micro seconds未満
の平均応答時間を達成しているシステムも存在する．しかし
ながら，Virtual Desktop Infrastructure (VDI)，in-memory
database systemなどの一部のアプリケーションは AFAシス
テムの平均応答時間より短い応答時間を必要としている．
本論文はこの課題を解決する自動階層制御ストレージシス

テムソフトウエアに関して記述しており，我々は提案システ
ムを automated tiered storage with fast memory and slow
flash storage (ATSMF)と命名した．ATSMFは，アクセス

時に物理的な動作を伴わずデータ置換時の IOアクセスの応
答時間悪化量予測が容易な SSDとメモリを用いる．そこで
ATSMFは，運用中にデータ置換時の IOアクセス応答時間
増加量とデータ置換後の IOアクセス応答時間減少量を常に
モニタしておく．そして ATSMFは，検出した IOアクセス
集中の継続時間を予測し，前述したモニタ値を用いてデータ
置換時の IOアクセス応答時間増加量がデータ置換後の IOア
クセス応答時間減少量を下回るかどうかを判断し，下回る場
合のみ IOアクセス集中が発生したデータ領域をメモリに置
換する．

ATSMFの評価を行ったところ，フラッシュストレージの
みで動かしたときより少なくとも 20%平均応答時間が削減さ
れ，メモリ領域のアクセス比が 50% 以上となることが確かめ
られた．ブロックレベルで置換判定を行うキャッシュとの比
較においても，平均応答時間・メモリ領域のアクセス比共に
キャッシュを大幅に上回る結果となり，ATSMFが提案する置
換方法の有用性が実証された．
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