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多様なデータサイズ分布を持つZipf分布型処理要求に対する
負荷分散とインメモリデータ・サイズ近似的最小化
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概要：本論文では，ネットワーク装置の制御等，一定のリアルタイム性が求められる Key-Value 型デー
タ処理における負荷分散方法を提案する．提案方法は，Key-Value型データにおけるキーの処理要求頻度
が Zipf 分布型の特性を持つこと，および，キーの処理に必要なデータが処理要求頻度の違いにより多様
なサイズ分布を持つ条件での利用を前提としている．また，一定のリアルタイム性が必要な処理を実現す
るためのインメモリ・データベースの利用を前提としている．提案方法では，サーバ負荷の平準化，およ
び，インメモリデータ・サイズの近似的最小化を実現する．本論文での提案方法は，これまで提案してき
た Zipf 分布型要求処理のサーバ負荷平準化とインメモリデータ・サイズの近似的最小化を実現する負荷
分散方法に対して，要求頻度の各ランクのデータサイズ条件を汎用化する理論的拡張を行うことで実現し
た．本理論的拡張では，処理要求頻度の各ランクの処理に必要なデータのサイズが，ランクの違いに対し
て任意の分布である条件について，既存提案方法が利用可能であることを示す．提案方法の適用評価とし
て VPNサービスを前提とし，処理要求頻度に比例したサイズのデータを持つ条件でのシミュレーション
による評価を行った．本評価の観点は，インメモリデータ・サイズの近似的最小化，および，サーバ間の
インメモリデータ・サイズの平準化である．評価の結果，広範な条件下で，負荷分散に加え，大幅なイン
メモリデータ・サイズの削減が可能であること，および，インメモリデータ・サイズのサーバ間のばらつ
きについても，サーバに必要な平均的インメモリデータ・サイズに対して十分に小さい値を実現できるこ
とを明らかにした．
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Abstract: In this paper, we propose a load balancing method to process requests with Zipf distributions of
request arrival rate and with various data-size distributions, which accomplishes the equalization of server
load and the approximate size minimization of in-memory data. In our previous work, we proposed a load
balancing method that achieves server load equalization and approximate in-memory data size minimization
under the condition where the size of data item of each rank is equal. In this paper, we achieve generalizing
data size distribution through further theoretical investigation of the load balancing method that we previ-
ously proposed. We evaluated the proposed method by simulation in terms of the mean and the variance
of in-memory data size among servers in the case where the proposed method is applied to VPN services.
The simulation showed that it can significantly decrease the size of in-memory data as well as achieve the
equalization of in-memory data sizes among servers.

Keywords: Zipf distribution, scale out, round robin, consistent hashing, load balancing

1 NTT ネットワークサービスシステム研究所
NTT Network Service Systems Laboratories, NTT Corpora-
tion, Musashino, Tokyo 180–8585, Japan

a) yamashita.takao@lab.ntt.co.jp

1. はじめに

インターネットの活用の進展により，WWW（World

Wide Web）[1]，Web 三層モデル等で用いられるデータ
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ベースシステム [2]，DNS（Domain Name Service）[3]サー

バ，認証サーバや [4], [5]，一定のリアルタイム性要件を満

たす必要のある VoD（Video on Demand）サーバ [6]，SIP

（Session Initiation Protocol）[7]サーバ，ネットワーク機

器の制御サーバ等，様々なサービスや機能がインターネッ

ト上のサーバから提供されるようになってきている．

このように様々な機能を汎用の計算機によって実現す

る際に，必要に応じて各機能に計算機資源を割り当てて

いくことでコスト効果を高めることのできる，クラウド・

コンピューティング技術 [8] や NFV（Network Function

Virtualization）技術 [9]の検討や商用利用が近年進みつつ

ある．これらの技術では，機能ごとに計算機資源を準備す

るのではなく，様々な機能のための資源を全体として準備

し，それをユーザ数や利用状況の変動に応じて割り当て

る．このようなサーバの処理能力を柔軟に変化させること

ができるスケール柔軟性は，サービスのコスト効果の観点

から重要である．スケール柔軟性を実現するための要素技

術としては，1つの計算機の資源を分割し OSレベル等で

複数の計算機に見せる仮想化技術 [10]や，複数のサーバが

フラットな関係で協調し，並列分散処理により大規模な処

理能力を実現するスケールアウト技術 [11], [12], [13], [14],

[15], [16], [17], [18], [19], [20], [21], [22]があり，研究開発

や普及が進んでいる．

一方で，インターネット上で提供されるアプリケーショ

ンとしてのサービスや，ネットワークサービスを提供するた

めのサーバ処理に関して，その処理要求特性は様々である．

その中で Zipf分布 [23]と呼ばれる一部のデータを用いた処

理要求が大半を占める一方で，この一部のデータの量と比

較して，処理要求頻度の低い処理に用いられるデータが大

量に存在する処理要求特性が存在する．Zipf分布は，Web

キャッシュやマルチメディアサーバのキャッシュ処理等，

広範囲の利用領域において報告され [24], [25], [26]，重要な

処理要求特性となっている．そのことにより，Zipf分布の

処理要求に対する分散処理に関しては，様々なシステム構

成において検討されてきている [17], [27], [28], [29], [30]．

これらの中で，クラウド・コンピューティング環境での

Zipf分布に従う要求処理については，データがアクセスさ

れる頻度のランクを基にしたキャッシュ置換方法 [27]や

コスト・性能の制約の中でサーバ資源の管理を行うキャッ

シュ方法 [17]等が提案されている．これらの方法はキャッ

シュ方式を用いているため，全サーバが同一のデータを利

用可能であること，サーバ起動時とキャッシュに十分な

データが格納されたときの性能差の存在が，サービスや運

用に大きな影響を及ぼさない条件で利用可能である．一方

で，これらの既存技術を用いた場合，故障対応や OS/アプ

リケーション更新等のサーバ停止・再起動によってキャッ

シュヒット率が変化する．そのことにより，サーバの応答

時間の増加，および，性能低下が発生する．そのため，上

述のようにリアルタイム性が求められる場合や，性能低下

によって，サービス品質・運用に大きな影響を与える利用

条件では問題が発生してしまう．ここで指摘した問題につ

いては，2 章で説明する提案技術の適用例をもとに 7 章で

詳細に説明する．

既存技術のようなキャッシュ方式を用いた場合の問題を

解決し，一定のリアルタイム性のある処理を実現するため

には，インメモリ・データベース等，高速の記憶デバイス

を用いることが効果的な場合がある．その場合のサーバ台

数を考えると，たとえば商用のネットワークサービスの場

合，ネットワーク装置の制御に必要なデータがメモリ等，

非常に高速の記憶装置に格納されていてもユーザ利用のロ

グ蓄積等，一定程度の処理負荷がサーバにかかる．このこ

とにより，商用利用においては，高速な記憶デバイスを用

いても，一定以上台数のサーバが必要となってくる．その

ため，このようなケースでもサーバ間の負荷分散を行う分

散処理技術は不可欠である．

我々は，これまでKey-Value型データのキーの要求頻度

が Zipf分布に従う条件下における，参照操作が中心のデー

タ処理に適した負荷分散方法を提案してきた [32], [33]．本

既存提案では，サーバの処理に一定のリアルタイム性が求

められる要件を満たすため，Key-Value型データの管理に

インメモリ・データベースを利用することを前提としてい

る．さらに，大量のデータが存在する条件下での，メモリ

の有効利用のため，コンシステントハッシング技術を用い

ることを前提としてきた．これは，大量のデータをサーバ

全体として保持できるよう全データを複数のサーバに分割

して保持しつつ処理要求の負荷分散を行うことを実現でき

るためである．コンシステントハッシングでは，各キーに

対する要求頻度が極端に変わらない場合には，大小様々な

要求頻度のキーをサーバが受け持つことで平均的にサーバ

負荷が分散される．一方で，極端に要求頻度の大きいキー

が存在すると，そのキーを担当するサーバが少数のキーの

処理で性能を使い切る状況や，あるキーの処理を単体の

サーバでは処理しきれない状況が発生する．これらの状況

の場合，コンシステントハッシングでのメモリの有効利用

ができないことや，処理できないキーが発生することにな

る．この要求頻度の高いキーの処理の存在に対し，既存提

案方法では，まず，要求頻度を 3つの領域に分割した．そ

して，3つの領域の処理について，データ複製，データ複

製とコンシステントハッシングの組合せ，コンシステント

ハッシングを使い分ける負荷分散方式を提案した．このこ

とにより，要求頻度の高いキーの処理の負荷分散とメモリ

の有効利用を実現した．さらに，上記 3つの要求頻度の領

域の境界を決定する方法を提案することで，サーバ間の負

荷の平準化に加えインメモリデータ・サイズの近似的最小

化を実現した．この既存提案方法は，Key-Value型データ

のキーごとの各データのサイズの分布特性としては，デー
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タのサイズが，平均的には一定として扱えることを前提と

している．

一方で，キーごとの各データのサイズについては，多様

な分布が存在する．たとえば，図 1 のように，ユーザを

様々な組織のプライベート・ネットワーク（PN: Private

Network）につなぐための Remote Access VPN（Virtual

Private Network）サービスを大規模通信事業者が行う場

合を考える．この例では，通信事業者は，ユーザの少ない

小規模の PNからユーザ数のきわめて多い大規模の PNま

で，様々な規模の PNに対してサービスを行う．その中で

通信事業者は，ユーザが指定する PNの識別子をキーとし

て，ユーザが行う通信を指定された PNに接続する制御を

行わなければならない．本例では，PNのユーザ数が増加

するほど，その PN に接続するための要求の頻度が増加

すると考えられる．それに加え，通常 PNへのアクセス制

御を行う VPN Gatewayが収容可能なユーザ数は，ハード

ウェアの性能等により上限がある．そのため，ユーザ数が

増加するとユーザを収容するための VPN Gatewayの数が

増える．VPN Gatewayの増加は，通信事業者が PNごと

に管理するデータのサイズの増加につながる．これに対し

我々がこれまで提案してきた負荷分散方法は，上述のよう

にキーごとのデータのサイズが，平均的には大よそ一定と

して扱えることを前提にしているため，本例のような条

件下では利用が困難である．本例については，より詳細に

2 章で説明する．

本論文では，これまで提案してきた，Zipf分布型要求処

理のサーバ負荷平準化とインメモリデータ・サイズの近似

的最小化を実現する負荷分散方法について，適用可能な条

件の拡張を行う．本拡張は，各キーに割り当てられたデー

タのサイズの分布に関する条件の拡張である．既存提案方

法の適用条件は，各キーに割り当てられたデータのサイズ

が平均的には一定であることであった．これに対して，既

存提案方法の理論的拡張を行うことにより，任意のデータ

サイズ分布で既存提案方法が利用可能であることを示す．

そのことにより，既存提案方法が，多様なデータサイズ分

布を持つ Zipf分布型処理要求に対する負荷分散方法とし

て利用可能であることになる．さらに，提案方法に対し，

図 1 通信事業者により提供される VPN サービス例

Fig. 1 Example of VPN service provided by communications

provider.

前パラグラフで説明した大規模通信事業者の行う Remote

Access VPNサービスを例とし，キーの処理要求頻度に応

じて増加するサイズのデータを持つ条件でシミュレーショ

ンによる評価を行う．本評価の中では，インメモリデー

タ・サイズの近似的最小化，および，サーバ間のインメモ

リデータ・サイズの平準化ついて評価結果を議論する．そ

の中で，最初に，広範な条件下で，負荷の平準化，および，

大幅なインメモリデータ・サイズの削減が可能であること

を示す．さらに，インメモリデータ・サイズのサーバ間の

ばらつきについても，十分に小さなレベルを実現できるこ

とを明らかにする．

本論文の構成について述べる．2 章では，本章で導入し

た本論文の提案方法の応用対象について詳細に説明する．

3 章では，既存提案方法である，Zipf分布型処理要求のた

めの負荷分散方法について，その概要を説明する．4 章で

は，既存提案方法における負荷分散を実現するための条件

について説明する．5 章では，まず，4 章で説明した負荷分

散を実現するための条件を満たす範囲の中で，任意のデー

タサイズ分布におけるインメモリデータ・サイズの変化の

理論的解析を行う．次に，本解析をもとに，既存提案方法

によって，任意のデータサイズ分布でインメモリデータ・

サイズの近似的最小化方法が可能であることを理論的に示

す．6 章では，提案方法に対して，シミュレーションによ

る評価と議論を行う．評価項目は，インメモリデータ・サ

イズの近似的最小化，および，サーバ間のインメモリデー

タ・サイズの平準化である．7 章では，関連研究について

説明する．8 章では，本論文のまとめについて述べる．

2. 応用対象例と計算資源平準化の必要性

2.1 本研究の応用対象例

VPNは，インターネットや閉域網等の共用されたネッ

トワークを経由してプライベート・ネットワーク（PN:

Private Network）を実現する技術である．VPNの利用形

態としては，図 2 に示すように，(a) Site-to-Site VPNと

(b) User-to-LAN（Remote Access）VPNの二形態が広く

利用されている．Site-to-Site VPNの例としては，企業の

複数の拠点を接続してPNを構築するため等に用いられる．

また，User-to-LAN VPNの例としては，企業が社員に対

図 2 VPN の利用形態

Fig. 2 Implementation of VPN networks.
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図 3 VPN サービスの構成例

Fig. 3 Network architecture example of VPN service provided

by communications provider.

して，遠隔で業務を行うためのリモート・アクセスの手段

を提供するため等に用いられる．このような目的の場合，

企業は IPsecコンセントレータ等の VPN Gatewayを設置

し，社員は遠隔から，この VPN Gatewayに接続して企業

の PNにアクセスする．

本研究の応用対象例として，User-to-LAN VPNにおい

て通信事業者が VPN Gatewayを運用し，多数の PNを持

つ組織が，これを利用する形態を想定している．ここで，

ブロードバンド・サービスを提供するための標準化を行っ

ている Broadband Forum [31]で策定されたネットワーク・

モデルの中で，アクセス網を提供する通信事業者が上記

の User-to-LAN VPNのサービスを提供する形態の例を，

図 3 を用いて説明する．

Broadband Forumのモデルでは，Broadband Network

Gateway（BNG）と呼ばれる装置で，ユーザを収容する．

この装置でブロードバンド・サービスとしてのユーザが特

定される．このようなネットワークを用いて上記の User-

to-LAN VPNを提供する場合，図 3 で示したように，PN

ごとに VPN Gateway を利用して PN の利用者としての

ユーザを認証を行う必要がある．その後，認証に成功した

ユーザのパケットは，まとめて PNに転送される．

通常，VPN Gatewayと呼ばれる装置には，パケットの

転送性能，暗号化機能の性能，認証の処理性能等によって，

収容可能なユーザ数の上限が存在する．そのため，各VPN

について，図 3 に示したように，PNに収容するユーザ数

に比例した数の VPN Gatewayを設置する必要がある．ま

た，ユーザ数が小規模であるプライベート・ネットワーク

を効率的に利用可能とするには，図 3 に示したように，1

つの VPN Gatewayによって，複数の PNを収容すること

が必要となる．

今，ブロードバンド・サービスとしてのユーザが，ある

PNに接続する場合，通信事業者が提供するブロードバン

ド・ネットワーク側に，ユーザを適切な VPN Gatewayに

導く VPN Gateway選択の機能（以降，VPN Gateway選

択機能と呼ぶ）が必要となる．VPN Gateway選択機能は，

ユーザが接続しようとしている PNを特定する識別子（以

降，PN-IDと呼ぶ）を元に，適切な VPN Gatewayを選択

して，BNG等のネットワーク装置やユーザ端末に指示す

る機能である．本機能の実現には，PN-IDをキーとして，

そのキーに関連付けられた VPN Gatewayの IPアドレス

等の識別情報や VPN Gateway等の通信装置を制御するた

めのデータを管理する必要がある．

ここで，本研究の応用先として上記の VPN Gateway選

択機能への適用を考える．VPN Gateway選択機能は，ユー

ザが，ある PN-IDで識別される PNに接続要求を行うとき

に利用される．今，1人のユーザが PNへの接続要求を行

う頻度を，PNによらず一定と仮定する．この場合，各プ

ライベート・ネットワークのユーザ数に比例した頻度で，

PN-IDをキーとした VPN Gateway選択機能の処理が発

生する．また，上述のように，各 PNについて，PNに収

容するユーザ数に比例した数の VPN Gatewayが必要とな

ることから，VPN Gateway選択機能の処理で用いられる

PNごとのデータ量は，ユーザ数に比例して増加すること

になる．このような場合，VPN Gateway選択機能の処理

が発生する頻度，および，VPN選択機能の処理で用いら

れる PNごとのデータ量の双方が，該当する PNのユーザ

数に比例して増加することになる．本研究の応用対象とし

て，本 VPN Gateway選択機能におけるデータ処理を想定

し，その条件のもとに 6 章において評価を行う．

2.2 計算機資源平準化の必要性

2.1 節で説明した VPN Gateway選択機能のように，大

量の処理要求を汎用計算機上で動作するサーバによって行

う場合，複数のサーバで処理を行うことによりスケール性

を確保する必要がある．さらに，複数のサーバ処理におい

て，個々のサーバの計算性能やストレージ量の計算資源を

有効活用することは，コスト低減のために重要である．

複数のサーバで処理のスケール性を確保する場合，それ

らのサーバにおいて実際に使われる計算性能の平準化を行

う負荷分散方法があるとする．Ns 台のサーバを準備した

とき，その負荷分散方法によって 1台のサーバに最大で Lu

の負荷がかかると想定する．また，負荷分散方法が，サー

バで使われる計算性能を完全には平準化できないとし，1

台のサーバの負荷が Lu(1 − q)から Lu の範囲にあるとす

る．ここで，qは負荷が変動する割合とする．次に，1台の

サーバで一定の応答時間で処理可能な負荷の上限をLsとす

る．各サーバの負荷は，Ls 以下でなければならないため，

Lu ≤ Ls となる．一方で，実際に負荷分散方法のもとで各

サーバにかかる負荷の範囲は Lu(1 − q)から Lu であるた

め，確実に利用される計算性能に起因する負荷は，全サー
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バのトータルで NsLu(1 − q)となる．すなわち，Lu = Ls

の状態で使用したとしても最大で qNsLs の負荷が計算性

能として使用されていない可能性があり，qが大きいほど，

無駄が発生する．そのことで，結果的に，サーバ数の増加

が必要となる．

VPN Gateway選択機能の処理は，ネットワーク接続を

行うためのものであり，一定以下の短時間で完了する必要

がある．そのため，本研究の前提として，VPN Gateway

選択機能の処理に必要なデータをメモリ上に配置するこ

とを前提としている．この場合，前パラグラフの議論の各

サーバの計算性能と同様に，サーバごとのメモリ量にも上

限がある．そのため，計算性能の平準化の議論と同様の理

由で，サーバ数を削減するためには，利用されるメモリ量

の平準化が必要である．

以上の議論から，サーバ台数を減少させるため，計算性

能，および，メモリによるストレージ量の双方において，

計算資源の平準化が不可欠である．

3. Zipf分布型処理要求のための負荷分散方法
の概要

3.1 ランクの分割と負荷分散方法

本論文では，前章で述べたように Zipf分布の処理要求を

扱う．Zipf分布とは，発生頻度の高い事象から低い事象に

発生頻度と事象の組を並べ，発生頻度の順位をランクと呼

んだとき，ランク r の発生頻度 f(r)が下記の式に従う分

布である．

f(r) =
A

rp
(1)

ここで，Aと pは定数であり，本論文では，pを Zipf定数

と呼ぶこととする．本分布は，pの値が大きいほど，r の

値の小さいランク（上位のランク）への処理要求の偏りが

大きくなる特徴を持つ．

今，発生する事象を，あるキーを含む処理要求が，クライ

アントからサーバに到着することと定義したとき，各キー

の到着頻度は図 4 に示した曲線のようになる（以降，キー

の到着頻度を，キーの要求頻度と呼ぶ）．本図において，横

軸が，あるキーを含む処理要求がサーバに到着する事象が

発生するランク（以降，キーのランクと呼ぶ）であり，縦

軸が，キーの要求頻度である．以降，キーの要求頻度の値

の大きいランクを，高いランクと表現する．

既存提案方法 [32], [33]では，キーの要求頻度のランク範

囲を，3つの範囲に分割する．これらの範囲は，要求頻度

の高い領域，中間の領域，低い領域の 3つの領域であり，

それぞれ，図 4 に示すように，ホットゾーン（Hot zone），

ノーマルゾーン（Normal zone），および，コールドゾーン

（Cold zone）と呼ぶ．ここで，ノーマルゾーン，および，

コールドゾーンの最も要求頻度の高いランクを，それぞれ，

Rf (≥ 1)，および，Rl (≥ 1)と表すこととする．

図 4 Zipf 分布と負荷分散方法のためのゾーン分割

Fig. 4 Zipf distribution and three zones for selecting one of

three load balancing methods.

上記のランク全体を 3つに分割した各ゾーンについて，

ホットゾーンに属するランクのキーに対する処理要求に対

しては，全サーバによるラウンドロビン処理によって負荷

分散を実現する．このとき，ホットゾーンを処理するデー

タは，全サーバにデータ複製される．また，コールドゾー

ンに属するランクのキーに対する処理要求に対しては，全

サーバを用いたコンシステントハッシングによる処理を行

うことで負荷分散を実現する．ノーマルゾーンに属するラ

ンクのキーに対する処理要求については，ラウンドロビン

とコンシステントハッシングの組合せによって処理を行

う．この中で，各ランクを処理するサーバの選択はコンシ

ステントハッシングをベースにした方法で行う．このこと

により，それぞれのサーバが処理を担当するキーを全サー

バに分散させる．選択されるサーバの台数は，全サーバ台

数未満かつ 2台以上である．選択された複数サーバに対し

て，そのランクを処理するためのデータが複製される．各

キーに対する処理は，選択された複数のサーバよってラウ

ンドロビン処理を行うことで負荷分散を実現する．

3.2 負荷分散方法に関する定義

次節以降の議論で必要な負荷分散の定義について説明す

る．まず，Ns，および，Nr を，それぞれ，全サーバの台

数，および，全キー数とする．各キーを処理するために用

いるサーバ台数を，分散度と呼ぶものとすると，ランク r

の分散度 d(r)を，Ns，および，Nr を用いて下記のように

定義する．下記の式において，一行目の 1 ≤ r ≤ Rf − 1の

範囲，二行目の Rf ≤ r ≤ Rl − 1の範囲，および，三行目

の Rl ≤ r ≤ Nr の範囲は，それぞれ，ホットゾーン，ノー

マルゾーン，および，コールドゾーンの範囲である．

d(r) =

⎧⎪⎪⎨
⎪⎪⎩

Ns (1 ≤ r ≤ Rf − 1)

g(r) = � f(r)
f(Rl)

� (Rf ≤ r ≤ Rl − 1)

1 (Rl ≤ r ≤ Nr)

(2)

ここで，ランク Rl のキーの要求頻度を，基本要求頻度と

呼び，ノーマルゾーンに含まれるランクのキーの分散度は，
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図 5 コンシステントハッシングによるサーバ決定方法

Fig. 5 Server assignment to keys in consistent hashing.

この基本要求頻度をもとに決定する．上式の中で用いてい

る �x�は，x以上の最小の整数を表す．また，ノーマルゾー

ンの中のホットゾーンとの境界である Rf も，基本要求頻

度 Rl によって一意に決定され，Rf は，g(Rf − 1) ≥ Ns，

かつ，g(Rf ) < Nsとなる整数として定める（g(r)は式 (2)

に示すように Rl をパラメータとして含むことから，Rf は

Rl によって決まることになる）．

図 4 の中に描いた四角形の 1つ 1つは，それぞれが，各

ランクのキーを処理するサーバが 1台存在することを意味

しており，各ランクの四角形の数が分散度を表す．また，

この四角形の数を一定のランク範囲にまたがって合計した

数を，サーバ割当て数と呼ぶこととする．本図は，ホット

ゾーンとコールドゾーンのサーバ台数が一定であり，ノー

マルゾーンでは，ホットゾーンとの境界からコールドゾー

ンとの境界に向けて階段状に減少する様子を表している．

次に，コールドゾーン，および，ノーマルゾーンの範囲

にある，キー kを処理するサーバの決定方法について説明

する．まず，図 5 を用いてコンシステントハッシングの

サーバの決定方法を説明する．本図は，キーのハッシュ値

の範囲を，上限と下限を接続することでリング状に表して

いる．黒丸，および，白丸は，それぞれ，キー，および，

サーバ名のハッシュ値を表している．サーバは，複数の名

前を持っており，sx,y は，サーバ xの y番目の名前のハッ

シュ値である．あるキーを処理するサーバは，そのキーの

ハッシュ値を表す黒丸から時計方向に移動していき最初の

白丸に該当するサーバが処理を行う．コールドゾーンの範

囲にあるキーを処理するサーバの決定は，このコンシステ

ントハッシングのサーバの決定方法を用いる．図 5 におけ

るキー k2 の例の場合，処理を行うサーバは s3,1 となる．

一方，提案方法のノーマルゾーンの処理では，あるキー

に対して複数のサーバを割り当てる．そのため，コンシス

テントハッシングのサーバ決定方法を拡張して次のように

サーバを決定する．ランク rのキーのハッシュ値を表す黒

丸から，時計方向に移動していき，1番目の白丸から d(r)

番目の白丸に該当するサーバをランク rのキーの処理に割

り当てる．図 5 におけるキー k3の例の場合，キー k3に該

当するランクの分散度を 3とすると，キー k3 を処理する

サーバは s1,2，s4,3，および，s2,2 となる．

4. 負荷分散条件

4.1 概要

前章で説明したように，既存提案方法においては，Zipf

分布である f(r)が式 (1)で与えられたとき，ノーマルゾー

ン，および，コールドゾーンの最も要求頻度の高いランク

である，Rf，および，Rlに応じて，各ランクを処理するた

めのサーバ台数である分散度が，式 (2)のように決定され

る．このことにより，サーバ間の負荷分散のレベル，およ

び，各サーバに必要な，インメモリデータのサイズが変化

する．ここで，負荷分散のレベルは，サーバへの要求処理

に起因して発生するサーバ負荷の平均値に対してのばらつ

きを意味する．より正確な表現としては，以降の議論で，

サーバ負荷のサーバ全体での平均値に対する標準偏差の割

合（変動係数）として評価・議論する．

各ゾーンにおける負荷分散のレベルについて考えると，

ホットゾーンに含まれるキーに対する処理要求は，全サー

バを用いたラウンドロビン処理により，すべてのサーバの

間で負荷分散が実現される．ホットゾーンの各キーの処理

による負荷は，このラウンドロビンによって，全サーバに

対し均等に振り分けられる．このとき，一定時間以上の各

サーバの負荷の平均は，理想的には同一となる．

コールドゾーンについては，Zipf分布はランクが低くな

るにつれて，ランク変化に対して要求頻度の変化が小さく

なり，ランク間の要求頻度のばらつきが少なくなる．よっ

て，一定のランク以上にコールドゾーンを設定することで，

サーバ負荷のばらつきを表す負荷分散のレベルを確率的に

改善できる．本条件について，4.2 節で説明する．

ノーマルゾーンについては，比較的要求頻度が高いため，

サーバ全体にどのように負荷を与えるかは，ノーマルゾー

ンの領域をどのように決めるかによって，すなわち，Rf

と Rl をどのように決めるかによって変化することになる．

ノーマルゾーンの負荷分散を実現可能な条件については，

4.3 節で述べる．

4.2 コールドゾーンの負荷分散の条件

コールドゾーンに含まれるランクのキーは，3 章で説明

したように，キーのハッシュ値をもとに，確率的に Ns 台

のサーバに割り振られる．コールドゾーンに含まれるラン

クは，Rl 以上，Nr 以下のNr −Rl + 1個のランクである．

全ランクの要求頻度の平均Ma，および，コールドゾーン

に含まれるランクのキーの要求頻度のばらつきを表す分散

σ2
c (Rl)は，以下の式で表される．
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Ma =
1

Nr

Nr∑
r=1

f(r) (3)

σ2
c (Rl) =

∑Nr

r=Rl
f2(r)

Nr − Rl + 1
−
(∑Nr

r=Rl
f(r)

Nr − Rl + 1

)2

(4)

コールドゾーンに含まれるランクのキーは，平均的に各

サーバに対して，(Nr − Rl + 1)/Ns 個割り当てられるこ

とになる．ここで，Nc = (Nr − Rl + 1)/Ns 個とすると，

仮にランクが無限標本と仮定すると，中心極限定理 [34]に

より，各サーバに割り当てられた要求頻度の和の平均値

は，NcMa であり，コールドゾーンによって発生する分散

（ホットゾーンとノーマルゾーンの分散がないと見なした

ときの分散）は，Ncσ
2
c (Rl)となる．よって，コールドゾー

ンのランクをサーバに割り当てたとき，標準偏差である√
Ncσc(Rl)が，平均値NcMa と比較して十分小さければ，

負荷分散を実現できることになる．実際には，ランクは有

限標本であるため，厳密に中心極限定理には従わない．し

かし，サーバ台数 Ns に対して，ランクの数が十分に大き

な値であれば，実質的に，標本が有限であることの影響が

相対的に弱くなると考えられる．そのため，平均値 NcMa

に対する標準偏差
√

Ncσc(Rl)の割合は，サーバ負荷の平

均値に対するコールドゾーンに起因するサーバ負荷の標準

偏差の割合に近くなると考えられる．4.1 節の第 1パラグ

ラフで述べたように，本論文では，負荷分散のレベルを，

サーバ負荷のサーバ全体での平均値に対する標準偏差の

割合として評価・議論する．これまでの議論により，平均

値 NcMa に対する標準偏差
√

Ncσc(Rl)の割合は，負荷分

散のレベルに近似的に近くなると考えられることから，負

荷分散のレベルを表す指標として用いることとする．より

具体的には，この指標値が一定以下になることをコールド

ゾーンの負荷分散の条件として採用し，Rlが負荷分散を満

たす条件として下記を用いることとする．

Rl ≥ R̂l (5)

ここで，R̂l は，下記の条件を満たす最小のランク Rl であ

り，εは，1と比較して十分に小さい値を用いる．√
Ncσc(Rl)/NcMa = σc(Rl)/

√
NcMa ≤ ε (6)

ここまでに使用した記号，および，以下で使用する記号の

うち，主要なものを表 1 に示す．表中の式のカラムは，記

号が最初に使われている式を表している．

4.3 ノーマルゾーンの負荷分散の条件

4.1節で説明したように，ノーマルゾーンの領域の決め方

により，ノーマルゾーンによる負荷分散への影響が決まる．

ノーマルゾーンに属するキーの処理の負荷分散は，3 章で

説明した図 4 に描かれている要求処理のサーバ割当てを

表す四角形が，全サーバにどのように分散されるかによっ

表 1 主要な記号の説明

Table 1 Description of important symbols.

記号 説明 式

f(r) ランク r のキーの要求（発生）頻度 (1)

p Zipf 定数 (1)

Rl コールドゾーンの最も要求頻度の高いランク (2)

Rf ノーマルゾーンの最も要求頻度の高いランク．

Rf は，g(Rf − 1) ≥ Ns，かつ，g(Rf ) < Ns

となる整数であり，基本要求頻度 Rl によって

一意に決定される．

(2)

d(r) ランク r の分散度 (2)

Ns 全サーバ台数 (2)

Nr 全キー数 (2)

g(r) ノーマルゾーンの分散度 (2)

R̂l コールドゾーンの負荷分散のレベルを一定以上

にするための Rl の下限値

(5),

(6)

Re 単一のサーバで処理できる要求頻度に該当する

ランク．ここで，Re は，0 を超える実数とし，

単一のサーバで処理できる要求頻度は，f(Re)

で表される．

(21)

て決まる．負荷分散を実現するためには，この四角形が全

サーバに均等に割り当てられることが必要となり，そのた

めには，全サーバ台数に対して十分に大きな数のサーバ割

当て数となる必要がある．いい換えると，ノーマルゾーン

に属する各キーを処理するためのサーバ台数である分散度

の総和であるサーバ割当て数を，全サーバ台数と比較して

十分に大きくする必要がある．

本条件として，ノーマルゾーンのサーバ割当て数の近似

的な下限が，サーバ数 Ns の K 倍となる条件を求めると，

下記となる．

Rl−1∑
r=Rf

�g(r)� =
Rl−1∑
r=Rf

⌈
f(r)
f(Rl)

⌉
=

Rl−1∑
r=Rf

⌈
Rp

l

rp

⌉

≥
∫ Rl

r=Rf

Rp
l

rp
dr =

⎧⎨
⎩

Rl−Rp
l R1−p

f

1−p ≥ KNs (p �= 1)

Rl log Rl

Rf
≥ KNs (p = 1)

(7)

ここで，K が 1と比較して十分に大きな値となることで，

ノーマルゾーンのサーバ割当て数が，全サーバ数と比較し

て十分に大きな値となる．上記の条件を，Rf を Rl で表す

ようにまとめると次のようになる．

Rf ≤
⎧⎨
⎩
[
R1−p

l − (1 − p)KNsR
−p
l

] 1
1−p

(p �= 1)

Rl exp(−KNs/Rl) (p = 1)
(8)

式 (8)の条件に加え，ノーマルゾーンにおける分散度は，

Ns を超えないことから，Rf と Rl は，次の条件を満たさ

なければならない．

Ns > �Rp
l /Rp

f� ≥ Rp
l /Rp

f (9)

式 (9)について，Rf を Rl で表すようにまとめると次のよ

うになる．
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Rf > N
− 1

p
s Rl (10)

以上の議論から，ノーマルゾーンに属するキーの処理の

負荷分散を実現するためには，式 (8) と (10) の条件を，

Rf ≥ 1，および，Rl ≥ 1と同時に満足する必要がある．

本条件は，ノーマルゾーンの範囲のみを考慮した条件

であり，すべてのランクの範囲の負荷分散を考えた場合，

4.2節で説明したように，コールドゾーンの負荷分散によっ

て決まる条件である式 (5)を満たす必要がある．よって，

負荷分散のための，ノーマルゾーン，分割条件は下記と

なる．

負荷分散のためのノーマルゾーン分割条件：

式 (5)，(8)，(10)，Rf ≥ 1，および，Rl ≥ 1の条件を同

時に満たすこと．

本条件の中で，式 (8)と (10)の条件について，Rf，およ

び，Rl を，それぞれ，縦軸，および，横軸とするグラフに

プロットするために，式 (8)と (10)の左辺と右辺の間に等

号が成立する条件どうしの交点となるRl，および，Rf を，

それぞれ，R∗
l，および，R∗

f とし，これを求めると，以下

の式で表される．

R∗
l =

⎧⎨
⎩

(1−p)KNs

1−N
p−1

p
s

(p �= 1)

KNs

log Ns
(p = 1)

(11)

R∗
f =

⎧⎨
⎩

(1−p)K

N
1−p

p
s −1

(p �= 1)

K
log Ns

(p = 1)
(12)

5. 任意のデータサイズ変化におけるインメモ
リデータ・サイズ近似的最小化

4.3 節の議論をもとに，サーバ間の負荷分散を実現する

ための条件を，グラフにプロットすると，図 6 となる．本

図の縦軸，および，横軸は，それぞれ，Rf，および，Rl

である．本図は，p ≥ 1，R∗
f ≥ 1，かつ，R∗

l ≥ R̂l の場合

である．同図の斜線の領域は，負荷分散のためのノーマル

ゾーン分割条件を満足する領域である．また，斜線内の黒

図 6 R∗
f ≥ 1 における負荷分散を実現する条件

Fig. 6 Condition to accomplish load balancing when R∗
f is

equal to or greater than 1.

丸付きの折れ線は，式 (2)直後の記述，および，表 1 に示

したRlとRf の関係を表している．既存提案技術では，各

ランクのデータのサイズに大きなばらつきがない場合，上

記の負荷分散のためのノーマルゾーン分割条件が満たされ

る範囲内において，Rlをできる限り減少させることで，イ

ンメモリデータ・サイズを最小化することができることを

明らかにした．本論文では，各ランクのデータのサイズの

分布が任意の分布の場合でも，負荷分散のためのノーマル

ゾーン分割条件が満たされる範囲内で，Rl をできる限り

減少させることでインメモリデータ・サイズを最小化可能

であることを証明する．そのため，図 6 で示した，p ≥ 1，

R∗
f ≥ 1，かつ，R∗

l ≥ R̂l以外の条件についても，Rlを，で

きる限り減少させることは，既存提案技術で得た結論と同

じであり，以降の議論には影響を与えないため，代表的な

グラフのみ示すこととする．

各ランクのデータのサイズが任意の分布の場合，図 6 の

斜線の領域の中で，インメモリデータのサイズの最小化を

行うために，Rf，および，Rl を，どのように決めるかを

説明する．ここで，各ランク rのキーを処理するために必

要なデータのサイズを e(r) (> 0)と表すこととする．

図 6 の斜線の領域を例として，負荷分散のためのノーマ

ルゾーン分割条件を満足する領域の中のある点 (Rf , Rl)か

ら開始して，その点をどのように移動することがインメモ

リデータのサイズを減少させる方向になるかを考える．そ

の方向を明らかにするため，点 (Rf , Rl)のときのインメモ

リデータのサイズを，m(Rf , Rl)と表すこととする．そし

て，m(Rf , Rl)の値を，Rf を Rf + 1 (= Rf+)に変化させ

たときのインメモリデータのサイズm(Rf+, Rl)，および，

RlをRl +1 (= Rl+)に変化させたときのインメモリデータ

のサイズm(Rf , Rl+)と比較して，点 (Rf , Rl)を移動する

方向を導く．まず，インメモリデータのサイズm(Rf , Rl)

は，式 (2)の分散度の定義から，次式で表される．

m(Rf , Rl) = Ns

Rf−1∑
r=1

e(r)

+
Rl−1∑
r=Rf

e(r)
⌈

Rp
l

rp

⌉
+

Nr∑
r=Rl

e(r) (13)

上式において，Rf を Rf+ に変化させたときのインメモリ

データのサイズm(Rf+, Rl)は，次式となる．

m(Rf+, Rl) = Ns

Rf∑
r=1

e(r)

+
Rl−1∑

r=Rf +1

e(r)
⌈

Rp
l

rp

⌉
+

Nr∑
r=Rl

e(r) (14)

よって，Rf を Rf+ に変化させたときのインメモリデータ

のサイズの変化は，以下のようになる．

m(Rf , Rl) − m(Rf+, Rl)
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= e(Rf )
(⌈

Rp
l

rp

⌉
− Ns

)
≤ 0 (15)

次に，Rl を Rl+ に変化させたときのインメモリデータの

サイズm(Rf , Rl+)は，次式となる．

m(Rf , Rl+) = Ns

Rf−1∑
r=1

e(r)

+
Rl∑

r=Rf

e(r)
⌈

Rp
l+

rp

⌉
+

Nr∑
r=Rl+1

e(r) (16)

よって，Rl を Rl+ に変化させたときのインメモリデータ

のサイズの変化は，以下のようになる．

m(Rf , Rl) − m(Rf , Rl+)

=
Rl−1∑
r=Rf

e(r)
{⌈

Rp
l

rp

⌉
−
⌈

Rp
l+

rp

⌉}

+ e(Rl)
(

1 −
⌈

Rp
l+

Rp
l

⌉)
≤ 0 (17)

以上の議論から，負荷分散のためのノーマルゾーン分割

条件を満足する領域の中のある点 (Rf , Rl)を，Rf，およ

び，Rl について減少させる方向に移動させることにより，

e(r)の定義によらず，インメモリデータのサイズを減少さ

せることができることが分かる．図 6 の例で見てみると，

同図の斜線の領域に示した星印の位置の点 (Rf , Rl)から開

始し，矢印の方向に探索していくことでインメモリデータ

のサイズを減少させることができる．このことに加え，式

(2)直後の記述，および，表 1 に示した Rf の説明のよう

に，Rl の値によって，Rf は一意に決まる．また，Rf の

決定方法から明らかなように，Rl を小さくするにつれて，

Rf の値は変化しないか，減少する．よって，上記のインメ

モリデータのサイズを減少させるためには，Rf，および，

Rl について減少させる方向に移動させることで可能とな

るという結論と合わせると，できる限り，Rlを減少させる

ことでインメモリデータのサイズの削減が可能ということ

が分かる．

他方，文献 [32], [33]で我々は，インメモリデータのサイ

ズを最小化する Zipf分布型処理要求に適した負荷分散方式

を提案し，e(r)が大よそ一定と見なすことができる場合，

負荷分散のためのノーマルゾーン分割条件を満たす Rf と

Rlの領域の中で，できる限りRlを小さな値とすることで，

インメモリデータのサイズを最小化できることを明らかに

してきた．この Rl の決定方法は，本論文で明らかにした，

任意の e(r)を前提とした，Rl の決定方法と同じであるこ

とから，明らかに，文献 [32], [33]の方法は，図 6 で示し

た条件以外のすべての条件においても，ランクの処理に必

要なインメモリデータ・サイズ e(r)が，任意の分布におい

て利用可能である．

6. 評価

6.1 評価項目

本論文の提案方法の目的は，ランク rの処理に必要なイ

ンメモリデータ・サイズ e(r)が任意の分布となる Zipf分

布型処理要求において，以下を満たすことである．

( 1 ) サーバ間の処理負荷の分散

( 2 ) サーバのインメモリデータ・サイズの削減

このうち，上記の目的 ( 1 )については，e(r)の影響を受け

ないため，文献 [32], [33]による評価で明らかにしてきた結

果と同じとなる．よって，本論文では，上記目的の ( 1 )の

評価については参考の範囲とし，目的 ( 2 )の評価を中心に

議論する．

6.2 評価に用いるインメモリデータ・サイズのモデル

評価においては，前章までの議論で任意としてきた，e(r)

を定める必要がある．本評価においては，1 章，および，

2 章で述べた VPN サービスを例として，VPN Gateway

選択機能を実現するサーバに本提案方法を適用した場合の

評価を行う．このとき，サーバが管理するKey-Value型の

データの中で，キーは PNを示す識別子，Valueは，PNご

とに必要な制御データと VPN Gatewayごとに必要な制御

データである．ここで，PNごとの制御データのサイズ，

および，VPN Gatewayごとに必要な制御データのサイズ

を，それぞれ，Dv，および，Dg とする．さらに通常，VPN

Gatewayは，2.1 節で述べたように VPN Gatewayの 1台

あたりに収容可能なユーザ数に上限があり，これを Ng と

表す．また，1ユーザあたり，単位時間に VPN接続を要

求する回数は，一定とし，これを sv と表す．これらを用い

て e(r)として下記の式を用いる，下記の式を用いる理由に

ついては．付録 A.1 で説明する．

e(r) =

⎧⎨
⎩

M−1
Rp

b−1

(
Rp

b

rp − 1
)

+ 1 (1 ≤ r < Rb)

1 (Rb ≤ r < Nr)
(18)

ここで，Rb とM については，下記である．

svNg =
A

Rp
b

(19)

M = Dg(R
p
b − 1) + 1 (20)

また，式 (18)において，データ・サイズを Dv + Dg で規

格化しており，Dv + Dg = 1としている．

6.3 評価方法および条件

6.1 節で述べたように提案方式の目的は，サーバ間の処

理負荷の分散，および，サーバのインメモリデータ・サイズ

の削減である．まず，最初にサーバ間の処理負荷の分散を

評価するためのサーバ負荷の評価方法を説明する．各サー

バは，3 章で述べたように，ホットゾーンに含まれるキー

を処理するとともに，ノーマルゾーンとコールドゾーンの

c© 2017 Information Processing Society of Japan 1985
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キーのハッシュ値によって割り当てられたキーを処理する．

また，各キーを含む処理要求は，そのキーのランクに応じ

て，式 (1)で決まる発生頻度で到着する．サーバ負荷は，

キーを含む処理要求の処理によって発生する負荷であり，

サーバが処理を担当するキーとキーの発生頻度によって決

まる．サーバ負荷の評価では，1回のキーの処理によって

発生するサーバ負荷は，キーに依存せず同じであると仮定

した．また，提案方法の特徴である，サーバによって処理

を担当するキーが違うことによるサーバ負荷への影響を明

らかにするため，ホットゾーンとノーマルゾーンの処理で

行うラウンドロビン処理によって，複数のサーバ間で等し

く要求処理が分配されることを前提とした．以上の前提を

もとに，各サーバに割り当てられるキーを，3 章で説明し

た方法で行い，その違いによるサーバの負荷をシミュレー

ションにより評価した．

次に，インメモリデータ・サイズの評価方法について説

明する．提案方法では，ホットゾーンはすべてのサーバが

同じデータを持つ．そのため，ホットゾーンの処理に必要

なインメモリデータ・サイズは全サーバで同一である．ま

た，ランク r ≥ Rbでは，各ランクに必要なインメモリデー

タ・サイズは，Dv + Dg となり同一であるので，割り当

てられるランクの数のみによってサーバのインメモリデー

タ・サイズの違いが発生する．ランク r < Rb に含まれる，

ノーマルゾーン，および，コールドゾーンについは，ラン

クにより異なるインメモリデータ・サイズになる．本評価

においても，各サーバに割り当てられるキーを，3 章で説

明した方法で行い，その違いによるインメモリデータ・サ

イズをシミュレーションにより評価した．

本章の評価のための条件としては，全キー数Nr として，

十分に大きな値として，1.0 × 108 を用いた．4.2 節，およ

び，4.3 節で，それぞれ，説明した ε，および，K につい

ては，それぞれ，1と比較して十分に，小さい値，および，

大きい値として，1.0 × 10−2，および，1.0 × 102 とした．

サーバ単体の性能は，以下の評価において，下記の式の中

の Re として表す．
A

Rp
e

(21)

ここで，A，および，pは，式 (1)で用いているものと同じ

であり，上式は，ランク Re（Re は実数）の要求頻度と同

じ処理要求を処理できる能力がサーバ単体の性能であるこ

とを表している．また，サーバ数 Ns は，下記の式で表す

ように，すべてのランク要求頻度の総和を，サーバ単体の

性能で割った値を用いた．

Ns =
1

f(Re)

Nr∑
r=1

f(r) =
Rp

e

A

Nr∑
r=1

A

rp
= Rp

e

Nr∑
r=1

1
rp

(22)

さらに，Rb については，Nr を十分に大きな値にとってい

ること，Zipf分布はランク rが大きくなるにつれて急激に

要求頻度が低下することから Nr の 1%とした．

図 7 サーバ負荷の変動係数

Fig. 7 CoV of server loads.

6.4 評価結果および考察

目的 (1)のサーバ間の処理負荷の分散について，評価結

果を，図 7 に示す．本図の縦軸，および，横軸は，それぞ

れ，サーバ間の負荷の変動係数（Coefficient of Variation

（CoV）：標準偏差の平均値に対する割合），および，Re で

ある．縦軸は，値が小さいほど，サーバ間の負荷のばらつ

きが小さいことを表す．また，横軸は，Reが大きくなるほ

ど，サーバ単体の性能が低くなり，その結果サーバ数が増

加することを示している．本評価において，パラメータと

して Zipf定数 pを，9.0× 10−1 から 2.5の範囲で変化させ

た．本評価結果から分かるように，広い範囲のサーバ性能

において，変動係数が 1.0× 10−2よりも小さくなっている

ことから，平均的な負荷から 1%未満の範囲にばらつきが

収まり，十分に負荷分散が実現できていることが分かる．

また，本図では，Zipf定数 pが大きくなるにつれて，全体

的な傾向として，変動係数が低下している．一般に，Zipf

定数 pが大きくなると，要求頻度が非常に高いランク範囲

と非常に低いランク範囲に二極分化する．そのため，ノー

マルゾーンの範囲が狭くなり，かつ，コールドゾーンの要

求頻度が小さくなる．その結果，ノーマルゾーン，および，

コールドゾーンによる負荷のばらつきの影響が小さくなる

ため，Zipf定数 pが大きくなるにつれて，変動係数が低下

していると考えられる．

目的 ( 2 )の評価として，提案方法で実現できるインメモ

リデータ・サイズを，既存技術と比較する．既存技術とし

ては，ラウンドロビンによる負荷分散，および，コンシス

テントハッシングという 2つの方法の単純な組合せ（二分

割法（two-zone method））を用いる．2つの方法の使い分

けについては，4.2 節で述べた R̂lを用い，1 ≤ r < R̂lとな

るランク r については，ラウンドロビンによる負荷分散，

R̂l ≤ r ≤ Nr となるランク rについては，コンシステント

ハッシングを用いる．

図 8 に，目的 ( 2 )の評価として，提案方法によるイン

メモリデータ・サイズの，二分割法のインメモリデータ・
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図 8 提案方法のインメモリデータ・サイズの二分割法に対する割合

Fig. 8 Rate of in-memory data size of proposed method to that

of two-zone method.

サイズに対する割合を示す．縦軸，および，横軸は，それ

ぞれ，提案方法によるインメモリデータ・サイズの，二分

割法のインメモリデータ・サイズに対する割合，および，

Re である．縦軸は，値が小さくなるほど（上にいくほど）

提案方法のインメモリデータ・サイズの削減量が大きくな

ることを表している．横軸は，図 7 と同じように，Re が

大きくなるほど，サーバ単体の性能が低くなり，その結果

サーバ数が増加することを示している．本評価において，

パラメータとして Zipf定数 pを，9.0× 10−1 から 2.5の範

囲で変化させた．また，M について，最低のインメモリ

データ・サイズである 1と比較して十分大きな値として，

1.0 × 103 を用いた．本図から分かるように，全体として，

サーバ数が大きい（Reが大きい）ほど，提案方法の効果が

大きくなることが分かる．

Zipf定数 pの変化による提案方法の効果に着目すると，

Zipf定数 pが小さいほど，提案方法の効果が高い．図 7 の

考察で述べたように，一般に，Zipf定数 pが大きくなると，

要求頻度が非常に高いランク範囲と非常に低いランク範囲

に二極分化する．本評価でのインメモリデータ・サイズは，

式 (18)で表されるように，要求頻度に比例したモデルで

ある．そのため，要求頻度と同じように，インメモリデー

タ・サイズの大きいランクと小さいランクに急峻に分割さ

れると考えられる．さらに，コールドゾーンの大半は，イ

ンメモリデータ・サイズが一定の値になると考えられる．

そのため，Zipf定数 pが大きい場合，二分割法による評価

結果に近くなり提案方法によるインメモリデータ・サイズ

が二分割法のインメモリデータ・サイズに近づいていると

考えられる．

図 9 は，各サーバに必要なインメモリデータ・サイズの

変動係数を表したグラフである．インメモリデータ・サイ

ズの変動係数は，サーバ間でのインメモリデータ・サイズ

のばらつきを表している．本図の縦軸，および，横軸は，

それぞれ，インメモリデータ・サイズの変動係数，および，

図 9 インメモリデータ・サイズの変動係数

Fig. 9 CoV of in-memory data size.

Reである．縦軸は，値が小さくなるほど，サーバ間でのイ

ンメモリデータ・サイズのばらつきが小さくなることを表

している．横軸は，図 7 と同じように，Reが大きくなるほ

ど，サーバ単体の性能が低くなり，その結果サーバ数が増

加することを示している．本評価において，パラメータと

して Zipf定数 pを，9.0× 10−1 から 2.5の範囲で変化させ

た．本図から分かるように，サーバ数が大きい（Reが大き

い）方向に向けて，変動係数は増加しているが，1.0× 10−2

と比較して十分小さな値であり，サーバのインメモリデー

タ・サイズの平均値に対して 1%以下のばらつきになって

いる．このことから，インメモリデータ・サイズのサーバ

間のばらつきも十分に小さい値に抑えられていることが分

かる．

Zipf定数 pの変化に着目すると，全体的な傾向として，

Zipf定数 pが大きいほど，変動係数が小さな値となってい

る．図 8 の評価結果の議論で述べたように，本評価で用い

た各ランクのインメモリデータ・サイズのモデルの場合，

Zipf定数 pが大きくなると，インメモリデータ・サイズの

大きいランクと小さいランクに急峻に分割されると考えら

れる．インメモリデータ・サイズの大きいランクは大半が

ホットゾーンと考えられ，この範囲はすべてのサーバが同

じ量のデータを保持するため，インメモリデータ・サイズ

のばらつきへの影響は小さいと考えらえられる．さらに，

コールドゾーンの大半は，インメモリデータ・サイズが一

定の値になると考えられる．そのため，この範囲もインメ

モリデータ・サイズのばらつきへの影響は小さいと考えら

れる．その結果，Zipf定数 pが大きいほど，中間のデータ

サイズを持つランクの範囲が減少していくことでインメモ

リデータ・サイズのサーバ間のばらつきが小さくなってい

ると考えられる．以上の評価で変化させたパラメータの範

囲における全サーバ台数について，補足すると，本評価で

は，Re を，1.0 × 10−1 から 1.0 × 103 まで，変化させてい

る．この範囲のサーバ台数は，Re に加え，Zipf定数 pに

よっても影響を受けるが，Zipf定数 pごとに，数台前後か

c© 2017 Information Processing Society of Japan 1987
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図 10 インメモリデータの変動係数のM 依存性

Fig. 10 CoV of in-memory data size depending on M .

ら，最大で一万数千台以上のサーバ数の範囲の評価を行っ

ていることになる．

ここで，図 7，および，図 9 で評価したサーバ負荷，お

よび，インメモリデータ・サイズの変動係数のサーバ台数

への影響を考える．通常のサーバの運用において，CPU使

用率やメモリ使用率等の計算機資源について最大限使用し

きるような運用は行わないことが多い．正常に動作してい

る状態の計算機資源の使用量の範囲に一定のマージンを置

くとともに，その範囲を超えた際に，異常を検知するため

にさらに一定のマージンを置いた閾値を設け監視する運用

を行う．このようなマージンは，応用分野によって異なる

が，経験的には 1桁台のパーセンテージになることは稀で

ある．一方で，評価結果として得られたサーバ負荷，およ

び，インメモリデータ・サイズの変動係数は，1%を十分に

下回る値になっている．仮に 10%単位でのマージンを設定

した場合，評価の結果で得られた変動係数は，マージンよ

りも十分に小さい値である．よって，上記の範囲のマージ

ンから考えて，評価結果は，サーバ台数増加への影響が少

ないことを示していると考えられる．

図 8，および，図 9 の評価において，上述のように，処

理要求頻度にどの程度比例してインメモリデータ・サイズ

が増えるかを表すM を，1.0 × 103 とした．このM を変

化させたときの，インメモリデータ・サイズのばらつきを，

図 10 に示す．本図の縦軸，および，横軸は，それぞれ，

インメモリデータ・サイズの変動係数，および，Re であ

る．縦軸は，値が小さくなるほど，サーバ間でのインメモ

リデータ・サイズのばらつきが小さくなることを表してい

る．横軸は，図 7 と同じように，Re が大きくなるほど，

サーバ単体の性能が低くなり，その結果サーバ数が増加す

ることを示している．Zipf定数 pは，1.3とし，パラメー

タとしてM を，1.0 × 101 から 1.0 × 103 の範囲で変化さ

せた．本図から分かるように，サーバ数が大きい（Re が

大きい）ほど，インメモリデータ・サイズの変動係数が増

加する．しかし，評価した範囲全般にわたり，変動係数は，

1.0 × 10−2 と比較して十分に小さい値であり，サーバ間の

ばらつきは，十分に抑えられていることが分かる．

以上の評価により，Zipf分布型処理要求に対して，各ラ

ンクを処理するためのインメモリデータ・サイズが処理要

求頻度に比例するような場合において，広範な条件下で，

負荷分散に加え，大幅なインメモリデータ・サイズの削減

が可能であることが分かった．さらに，インメモリデータ・

サイズのサーバ間のばらつきについても，サーバに必要な

インメモリデータ・サイズの平均値と比較して十分に小さ

な範囲にあることを明らかにした．

7. 関連研究

データを用いた処理要求を，汎用計算機上で動作する

サーバによって大量に処理する場合，複数のサーバで処理

を行うことによりスケール性を確保する必要がある．複数

のサーバが多数のクライアントからの要求を協調して処理

する場合，各サーバは，クライアントからの要求を処理す

るためのデータを保持する必要がある．このデータのサー

バへ配置方法には，配置を行うタイミングの観点から，次

の 2つの方法に分類される．1つ目は，クライアントから

サーバに到着した要求に応じてキャッシュ等の形態でサー

バにデータ配置を行う方式（以下，受動配置型と呼ぶ）で

あり，2つ目は，設定等によって計画的に複数のサーバに

データ配置を行う方式（以下，能動配置型と呼ぶ）である．

1 章で述べたように，キャッシュを用いて受動配置型に

よって Zipf分布の処理を行った場合 [17], [27]，サーバの保

持するデータが時間により変化する．特に，起動時や起動

してから十分に時間経過していない状況では，保持してい

るデータが少なく，十分な性能がでないうえに応答時間が

長くなる．2 章で述べた応用を考えた場合，ユーザがネッ

トワークへの接続要求を行ったときの短時間での接続確立

が必要であるため，このような応用には望ましくない．ま

た，通常，OS/アプリケーション更新等により一定の頻度

でサーバ停止・再起動が必要となる．特に，多数のサーバ

でスケール性を確保している場合，更新作業はサーバの台

数に比例した作業が必要となる．これに加え，キャッシュ

を用いた受動配置型を用いた場合，1台のサーバの停止・再

起動後，十分にキャッシュにデータが配置されることで許

容範囲以上の処理性能に復帰するまで一定の時間が必要と

なる．サーバ台数の冗長性が高くない場合，処理性能が復

帰するまで待った後，別のサーバの停止・更新・再起動を

行うことになる．こういった時間のかかる作業を順次行っ

ていくような運用は，オペレータの負担を増やすことから

望ましくない．

本研究では，2.2 節で述べたように，一定以下の短時間で

処理を完了する必要のある適用分野を想定していること，

および，前パラグラフで述べたように運用上の観点から，

受動配置型ではなく，能動配置型のデータ配置を対象とし
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ている．さらに，配置されたデータの格納方法として，メ

モリ等高速な記憶デバイスに配置することを想定している．

能動配置型のデータ配置としては，複数のサーバに同一の

データを配置するデータ複製 [35], [36], [37], [38], [39], [40],

[41]，および，データを分割して各サーバに配置するシャー

ディング [16], [18], [19], [20], [21], [22], [42]がある．2.2 節

で説明したように，サーバ台数の削減には，計算性能とス

トレージ量の双方において計算資源の平準化が必要である．

Zipf分布の主な特徴は，キー全体の中で偏って非常に高い

頻度で利用されるキーとそれに関連したデータが存在する

ことである．また，Zipf分布は，Webキャッシュ等，キーが

大量に存在する分野で観測されている．まず，非常に高い

頻度で利用されるキーが存在していることに対しては，複数

のサーバで同一のキーの処理を行うことが必要である．こ

のためには，データ複製 [35], [36], [37], [38], [39], [40], [41]

が利用可能であり，これにより計算性能観点の計算資源の

平準化を行うことができる．

次に，Zipf分布が，キーおよびそれに関連付けられたデー

タが大量に存在する分野で観測されており，その分野への

応用を考える．この場合，データを保存する記憶装置の有

効利用が重要である．本研究で想定している応用としてメ

モリ上にデータを配置することを考えると，メモリ容量と

比較して大量のデータが存在する場合も同じである．その

ため，サーバ全体の処理に必要なデータを各サーバのメモ

リを有効利用するため複数のサーバ間で分担して保持す

ることが必要である．このデータの分担保持には，シャー

ディング [16], [18], [19], [20], [21], [22], [42], [43], [44]が有

効である．

以上の考えから，Zipf分布の要求頻度特性を持つサーバ

処理の負荷分散のために，本研究では，データ複製とシャー

ディングの組合せにより，計算資源の平準化を実現するア

プローチをとってきた．特にシャーディングの手法の中で，

Virtual Nodeの利用によりサーバ数の増減に対してデータ

全体のサーバ全体対する再配置のコストが削減できること

や Cassandra等実利用の進んでいる実装での利用を考慮し

てコンシステントハッシングの利用を前提とした．

本論文の対象としている，Key-Value型のデータを扱うこ

とのできる実装にはRedis [18]，Cassandra [19]，HBase [20]，

Oracle NoSQL Database [22]等，様々なものが存在する．

これらの実装では，シャーディングとデータ複製技術を併

用しているものが多い．このデータ複製とシャーディング

の併用という観点からは，本論文の提案方法と共通してい

る．しかし，これらの実装を用いた場合，データ複製にお

いて，複製の数は，複製ノード，テーブル，カラムの組合

せ等，粗い粒度で設定することになる．そのため，要求頻

度の高いキーと低いキーの双方が同じ数だけ，複製されて

しまう．たとえば，Cassandraの場合，replication factor

というパラメータによってデータ複製が行われるサーバ数

が決まる．この replication factorは，同様のデータ構造を

持つ keysapce単位での設定であるため，本研究で対象と

している応用においてはすべてのデータが同じ数だけデー

タ複製されてしまう．そのため，ストレージ量が要求頻度

の低いキーとそれに関連付けられたデータの蓄積のために

大量に使用され，特にメモリ等の高速なデバイスを用いた

インメモリ・データベースの利用を想定した場合，利用が

困難である．

一方で，たとえば，Cassandraのデータ複製の機能にお

いて，現在実装されている keyspace単位ではなく，1)デー

タ複製の数を row単位での設定とする，かつ，2)各サーバ

が，メモリ等の高速な記憶デバイスにデータを能動配置す

るという変更を行えば，本論文での提案を，Cassandraの

設定方法として実現することができると考えられ，本論文

の提案技術を効率的に実利用できると考えられる．

8. おわりに

本論文では，Zipf分布型の特性を持ち，かつ，Zipf分布

の各ランクの処理に必要なデータが，多様なサイズ分布を

持つデータ処理について，サーバ負荷の平準化，および，

インメモリデータ・サイズの近似的最小化を実現する負荷

分散方法を提案した．提案方法の実現は，これまで提案し

てきた，Zipf分布型処理要求のサーバ負荷平準化とインメ

モリデータ・サイズの近似的最小化を実現する負荷分散方

法に対して，理論的拡張を行うことで達成した．本理論的

拡張において，既存提案方法ではデータサイズがランクに

よらず一定であるという条件であったことに対し，任意の

データサイズ分布の条件で既存提案方法が利用可能である

ことを示した．提案方法に対して，処理要求の頻度に比例

したサイズのデータを持つ条件での，シミュレーションに

よる評価を行った．その結果，広範な条件下で，負荷分散

に加え，大幅なインメモリデータ・サイズの削減が可能で

あること，および，インメモリデータ・サイズのサーバ間の

ばらつきについても，サーバに必要なインメモリデータ・

サイズの平均値と比較して十分に小さな範囲にあることを

明らかにした．
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付 録

A.1 評価に用いたインメモリデータ・サイズ
のモデル

本論文の提案方法の評価において，6.2 節で述べたよう

に Zipf分布の各ランク rのデータサイズ e(r)を，式 (18)

とした．本付録では，e(r)として式 (18)を用いた根拠につ

いて説明する．

ランク rの要求頻度は，式 (1)から f(r) = A/rpとなる．

また，ユーザあたり単位時間に PN接続を要求する回数は，

sv であるから，ランク rのキーに該当する PNの全ユーザ

数は，下記の式で表される．

f(r)
sv

=
A

svrp
(A.1)

今，f(r)/sv ≥ Ng であるとき，必要なVPN Gatewayの数

は，以下の式となる．ここで，VPN Gatewayの数は実際

には 1以上の整数であるが，データサイズ変化の影響評価

を単純化するため，実数として扱う．

f(r)
svNg

=
A

svNgrp
(A.2)

前述のように，PNごとの制御データのサイズ，および，

VPN Gatewayごとに必要な制御データのサイズが，それ

ぞれ，Dv，および，Dg なので，ランク rの Valueのデー

タサイズは，以下となる．

Dv + Dg
f(r)
svNg

= Dv + Dg
A

svNgrp
(A.3)

上式を以下のように変換する．

Dv + Dg
A

svNgrp
= Dv + Dg + Dg

(
A

svNgrp
− 1
)
(A.4)

ランク Rb を 1台の VPN Gatewayで収容可能なユーザ数

のランクの最小値とすると，ランク Rb において式 (A.2)

が 1になるため，以下の式が成り立つ．

f(Rb)
svNg

=
A

svNgR
p
b

= 1 (A.5)

この式を以下のように変形する．

svNg =
A

Rp
b

(A.6)

これを式 (A.4)に代入すると，下記のようになる．

Dv + Dg
A

svNgrp
= Dv + Dg + Dg

(
Rp

b

rp
− 1
)

(A.7)

データの単位を，Dv + Dg とし，Dv + Dg = 1とするとと

もに，M を以下のように定義する．

M = Dg(R
p
b − 1) + 1 (A.8)

これを，式 (A.7)に代入すると，

Dv + Dg
A

svNgrp
=

M − 1
Rp

b − 1

(
Rp

b

rp
− 1
)

+ 1 (A.9)

となる．ランク r > Rb に関しては，各ランクの VPNの

ユーザ数が 1台未満の VPN Gatewayで収容できることか

ら，一台の VPN Gatewayで複数の VPNを収容すること

が妥当である．この場合，VPNごとの VPN Gateway数

は 1であり，データサイズは Dv + Dg となる．以上の議

論から，データの単位を，Dv + Dg とし，ランク rのデー

タサイズ e(r)を，次のように定義する．

e(r) =

⎧⎨
⎩

M−1
Rp

b−1

(
Rp

b

rp − 1
)

+ 1 (1 ≤ r < Rb)

1 (Rb ≤ r < Nr)
(A.10)
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