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ソフトウェアDSM機構を支援する最適化コンパイラ

丹 羽 純 平†,†† 松 本 尚†,††† 平 木 敬†

ソフトウェア DSMは低い実装コストで，実行時に共有アドレス空間を提供できるため，幅広いア
プリケーションを扱うことが可能である．ただし，高性能を得るためには，アプリケーションプログ
ラムのソースを直接解析する最適化コンパイラの支援が必要である．最適化コンパイラの目的は，コ
ヒーレンス管理にともなう通信/命令のオーバヘッドを削減することにある．その実現のために，手続
き間ポインタ解析を行い，緩和されたメモリモデルの上で，手続き間区間解析の枠組で冗長性削除の
データフロー方程式を解くことで，共有メモリアクセスのサマリを算出する．さらに，fetch-on-write
を抑制するコード生成を行う．我々は上記の最適化コンパイラ（RCOP）を作成して，ワークステー
ションクラスタ上に低オーバヘッドなランタイム実装した．SPLASH-2ベンチマークを用いた実験に
より，コンパイラの最適化の効果を確かめた．台数効果を得るのが困難とされているアプリケーショ
ン，FFTと Radixに対して，高い台数効果を得ることができた（16 台で逐次の約 4 倍）．

An Optimizing Compiler to Support Software DSM Systems

Junpei Niwa,†,†† Takashi Matsumoto†,††† and Kei Hiraki†

Software Distributed Shared Memory (DSM) provides shared address space at run-time
and accepts a wide range of applications, and it is easy to implement on the existing systems
with commodity hardware. An optimizing compiler that directly analyses shared-memory
source programs is indispensable for improving the performance of software DSM systems.
The purpose of compiler optimization is to generate codes reducing the communication and
instruction overheads for software cache-coherence management. The optimizing compiler
performs interprocedural points-to analysis and interprocedural shared-access set calculations
by using interval analysis to solve redundancy elimination equations along with lazy release
consistency model. It generates the codes that avoid fetch-on-write. We have implemented
this optimizing compiler, Remote Communication Optimizer: RCOP. We also have imple-
mented the lightweight runtime systems on an SS20 workstation cluster connected with the
Fast Ethernet (100BASE-TX). The experimental results using the SPLASH-2 benchmark
suite show that the combination of the optimizing compiler and software DSM is very effec-
tive. Our proposed system had high speed-up ratios for the FFT and Radix programs, that
is, challenging applications for software DSM (about 4 times faster than sequential programs
on 16 processors).

1. は じ め に

本研究の目的は，共有メモリを支援するハードウェ

アのないNUMA（Non-Uniform Memory Access）環

境上であっても，共有メモリモデルに基づいて書かれ

た明示的に並列なプログラムを効率良く実行すること

にある．そのためには，ソフトウェア分散共有メモリ

（Distributed Shared Memory: DSM）15),16) と呼ば
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れる，遠隔ノードのデータをアクセスしたプロセッサ

の近くにキャッシュする機構が求められる．

従来のソフトウェア DSMでは，逐次コンパイラに

よるアプリケーションのコード生成が大前提になって

いる．すなわち，コヒーレンス管理操作（複数のノー

ド間で共有データの内容に矛盾が生じないような制御）

を必要とする共有メモリアクセスは局所メモリアクセ

スと同様にプロセッサの load/storeで実現される．コ

ヒーレンス管理操作を必要とする共有メモリアクセス

はトラップによって検知され，コヒーレンス管理操作

はトラップハンドラ内で OSにより実行される．した

がって，コヒーレンス管理操作はアプリケーションか

らは見えなくなり，アプリケーションからコヒーレン

ス管理操作に最適化をかけることができない．また，
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コヒーレンス管理操作自体もページ全体のコピーや比

較という高オーバヘッドをともなうものである．

本稿では，高性能なソフトウェア DSM機構を実現

する下記ユーザレベル最適化技術を提案し，実装と実

験によりその有効性を評価する．

• コンパイル時最適化
最適化コンパイラが明示的に並列に書かれたプロ

グラムのソースを解析して，共有データアクセス

を検出する．次に，検出されたデータアクセスに

対し，緩和されたメモリモデルのもとで，コヒー

レンス管理操作を行うコード（コヒーレンス管理

コードと呼ぶ）をできるだけ大きな粒度で明示的

に埋め込むコード生成を行う．ただし，手続き間

区間解析や，冗長性削除といったフレームワーク

を活用して，fusion，coalescing，redundant in-

dex eliminationといった最適化を統一的に行い，

共有アクセスのサマリを計算するところが既存の

研究 30)とは異なる．

• 実行時最適化
緩和されたメモリモデルを低オーバヘッドで実現

するプロトコルの下で，ユーザレベルのランタイ

ムがコヒーレンス管理コードを効率良く実行する．

通信が必要な場合には，ブロック転送や細粒度通

信のコンバイニングを活用する．低オーバヘッド

で書き込みを反映する方式を採用しており，論理

タイムスタンプのベクトル vector timestamp 15)

を用いて，書き込み間の半順序を管理する既存の

方式 30)とは異なる．

2. 最適化対象のソフトウェア DSM機構

Asymmetric DSM 28)

ユーザレベルの最適化を可能にするインタフェースの

1つが Asymmetric DSM（ADSM）である．ADSM

では，既存の OSベースのシステムと同様に（ソフト

ウェア）キャッシュミス，ヒット判定にページ管理機

構を使用する．書き込み時のコヒーレンス管理操作は，

store命令とは分離して，ユーザレベルのコードとし

て最適化コンパイラが自動的に挿入し，緩和されたメ

モリモデルを活用して最適化を行う．コヒーレンス単

位（ソフトウェアキャッシュのブロック）はページで

あるために，false sharingと不必要なデータ通信が問

題である．

User-level DSM 17)

もう 1つのインタフェースである User-level DSM

（UDSM）では，ノード間の通信オーバヘッドを最小

にするために，コヒーレンス単位（ソフトウェアキャッ

シュのブロック）をユーザ定義のセグメントにしている．

したがって，キャッシュミス，ヒット判定ならびに書き

込み時のコヒーレンス管理操作をすべて，ユーザレベ

ルのコードで実現する．それらは対応する load/store

命令とは分離され，最適化コンパイラが自動的に挿入

し，ADSMの場合と同様に最適化される．コヒーレ

ンス管理コードのオーバヘッドをいかに押さえるかが

問題である．

コヒーレンス管理コード

コヒーレンスを維持するため最適化コンパイラは 2種

類のユーザレベルのコヒーレンス管理コードを挿入し，

それらはランタイムによって実行される．

• 読み出しの発行（read commitment）：

R(address, size)

読み出しのコヒーレンス管理操作を実行するコー

ドであり，（ソフトウェア）キャッシュのミス/ヒッ

ト判定を実行し，ミス時にはハンドラを起動する

ルーチンであり，UDSMにおいて，読み出しの

前に挿入される．ADSMではこの操作はページ

管理機構を利用して非明示的に実現される．

• 書き込みの発行（write commitment）：

W(address, size)

書き込みのコヒーレンス管理操作を実行するコー

ドであり，ADSMと UDSMの両機構において，

書き込みの後に挿入される．他ノードへの無効化

情報にこのブロックを加える処理等を行う．

引数は，共有アクセスが行われる可能性のある開始

アドレス（address）とデータサイズ（size）からな

り，コンパイラが「連続した領域 {x | address ≤ x <

address + size} に対してアクセスがある」ことを
ランタイムに通知することになる．ランタイムは実行

時にこの領域が共有領域かどうかを確かめて，共有領

域であった場合には上述のコヒーレンス管理操作を行

う☆．

3. コンパイル時最適化

3.1 最適化技法の概要

本節で述べるコンパイル時の最適化の目的は，キャッ

シュ管理にともなう通信と命令のオーバヘッドを削減

するコードを生成することにある．本アプローチは

ソースコードを直接解析することで，ループ，手続き

呼び出しといったプログラムの階層構造を活用する．

☆ コヒーレンス管理コードは，共有メモリアクセスになる可能性
のあるすべてのメモリアクセスに対して静的に挿入されるので，
実際には，着目したメモリアクセスが非共有領域に対してなさ
れる場合もある．
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図 1 全体のコンパイルプロセス
Fig. 1 Overall compilation process.

まず，共有アクセスを漏れなく，かつ，できるだけ正

確に検知する．本アプローチでは，コンパイラは並列

プロセスの問題を解くのではなく，並列プログラムを

構成する各逐次スレッドの振る舞いを解析する．そし

て，緩和されたメモリモデルを活用して，共有アクセ

スをできるだけ大きな粒度で発行する．

本アプローチの有効性を検証するために，Remote

Communication Optimizer（RCOP）12),18),22),30)と

いう最適化コンパイラを作成した．入力は，Lazy Re-

lease Consistency（LRC）モデル15)に基づいて書か

れた，明示的に並列な共有メモリプログラムで，API

は PARMACS 2)という並列化マクロ☆で Cを拡張し

たものである．RCOPは手続き間別名解析を行い，区

間解析，冗長性削除のフレームワークを活用し，fu-

sion，coalescing☆☆，redundant index eliminationに

よるループレベルの最適化を行い，アクセスパターン

によっては，fetch-on-writeの除去を行い，共有アク

セスのサマリを手続き間で計算する．

図 1 を用いて全体のコンパイルプロセスを説明す

る．RCOPは C+PARMACSのプログラムを直接解

析し，スカラーデータフロー解析，手続き間別名解析，

手続き間共有アクセス集合計算を行い，コヒーレンス

管理コードを明示的に含む Cプログラムを出力する．

出力された Cプログラムをプラットフォーム上の逐

次コンパイラにかけ，4章で述べる実行時最適化を含

むキャッシュのコヒーレンス管理のライブラリとリン

クして実行コードを生成する．

3.2 共有アクセスの検知

各ノードの論理アドレスは共有領域と非共有領域に

分割され，共有領域では全ノードで同一アドレス上に

同一データが配置されると仮定する．入力プログラム

は Cプログラムなので，共有アドレスがポインタ変数

に代入されたり，手続き間で使用される可能性がある．

☆ PARMACS は共有メモリの確保，task の生成，同期プリミ
ティブを提供する並列化マクロである．

☆☆ fusion と coalescing はループ変換が名前の由来である．

図 2 冗長性削除の例
Fig. 2 Example of redundancy elimination.

RCOPはすべての共有アクセスを検知するために，手

続き間別名解析8),24) を用いる．手続き間別名解析に

は正確なポインタ情報が得られるというメリットがあ

る．この情報は後続の最適化におけるコード移動の際

に必要であり，共有でないアクセスにキャッシュ管理

コードが挿入されることにより，後続の最適化のコス

トや実行時のオーべヘッドを増大させるのを防ぐのに

必要である．詳細は文献 8)，24)を参照されたい．

手続き間別名解析の結果から，G MALLOC オペレー

ション☆☆☆の返り値を推移的に指す可能性のあるポイ

ンタを検出する．ターゲットが ADSMの場合，上記

ポインタを使用した書き込みの後に書き込みのコヒー

レンス管理コード（write commitment）が挿入され

る．ターゲットが UDSMの場合には，上記ポインタ

を使用した読み出しの前に読み出しのコヒーレンス

管理コード（read commitment）が挿入され，書き込

みの後に書き込みのコヒーレンス管理コード（write

commitment）が挿入される．ここで挿入されたユー

ザレベルのコヒーレンス管理コードは後続のパスで最

適化される．

3.3 Read Commitmentを用いた最適化

LRCモデルを活用し，共有アクセス集合を使用す

る最適化技法を述べる．以下の議論は UDSMにおけ

る read commitment（R）に関して進める．

3.3.1 冗長な Read Commitmentの削除

LRCモデルでは，他ノードの書き込みの結果は自

分が acquire するとき☆4にのみ伝播される．したがっ

て，acquire a1 の実行後，かつ，acquire a2 の実行

前にアクセスされるすべての共有データは acquire a1

の直後にフェッチしてきてもかまわない．なぜならば，

フェッチしてきてから，実際に使用するまで，無効化

されることはないからである．つまり，対応する共有

読み出しを支配していて直前の同期より後ろならば，

read commitmentをどこに挿入してもプログラムの

正しさは変わらない．つまり，同期プリミティブから

☆☆☆ PARMACS の提供する共有メモリ確保のプリミティブ．
☆4 lock 時，バリアから出発するとき．
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ANTOUT(i) =
∧

s∈succ(i)

ANTIN(s) (1)

ANTIN(i) = COMP(i) ∨ (TRANS(i) ∧ ANTOUT(i)) (2)

AVIN(i) =
∧

p∈pred(i)

AVOUT(p) (3)

AVOUT(i) = (COMP(i) ∨ AVIN(i)) ∧ TRANS(i) (4)

INSERT(i) = ANTIN(i) ∧ ¬
( ∧

p∈pred(i)

(TRANS(p) ∧ANTIN(p))
)
∧ ¬AVIN(i) (5)

〔pred(i) は文 i に先行（precede）する文の集合であり，succ(i) は文 i に後継（succeed）する文の集合である〕

図 3 冗長な read commitment を削除するデータフロー方程式
Fig. 3 Dataflow equations used to remove redundant read commitments.

対応する読み出しにたどり着く前に，同じアドレスと

大きさの組に対して何度 read commitmentを発行し

ても，最初の 1回だけ発行したときと意味は変わらな

い．この read commitmentの挿入位置の自由度によ

り，redundancy eliminationのフレームワーク5),19)

が適用可能になる．

簡単な例（図 2）を用いて説明する．a は共有領域

上に確保された double の二次元配列とする．手続き

間別名解析の結果から，まず，図 2 の真中のように，

同一の場所（&a[ii][jj]）への両方の読み出しの前

に read commitmentが挿入される．そこで，条件節

の中の read commitmentの発行を条件節の前にまで

早めれば，条件節の後の方が冗長になる．その結果，

図 2 の右のようなコードが生成される．

3.3.1.1 冗長性削除のデータフロー方程式

上記の最適化を行うために，read commitmentの冗

長性削除（RER: Redundancy Elimination for Read

commitments）を行うデータフロー方程式を求める．

上の例のように，同じ場所に対して発行される read

commitmentを 1つ固定して考える（R(a,s)）．別名

解析の結果から，各文 i ☆に対して以下の 2種類の真

偽値をとる定数を求める☆☆．

COMP(i) 文 iが着目した連続共有領域 {x | a ≤ x <

a+ s}に対して読み出しを行う（以下，単に「当
該共有読み出しを行う」と表現する）．

TRANS(i) 文 iを越えて read commitment R(a,s)

を移動することはプログラムの意味を変更してし

まう．

文 i が同期プリミティブである場合，または，read

commitmentのパラメータ（a もしくは s）を更新す

☆ 以下，文は，C 言語のソースプログラム内の文ではなく，中間
語における文を指すものとする．

☆☆ COMPは computation，TRANSは transparencyを示す．

る場合に，TRANS(i) は偽となる．

上述の定数の値から，プログラム内の任意の点☆☆☆

pに対して真偽値をとる以下の 2種類のデータフロー

変数を算出する．

Availability pに至る任意の制御経路において，当

該共有読み出しが行われる．仮りに p で当該共

有読み出しを行った場合，どの制御経路を経て p

に到達しても，その最後の当該共有読み出しと同

一の結果が得られる．

Anticipatability p から始まる任意の制御経路に

おいて，当該共有読み出しが行われる．pに read

commitmentを置くことで，pから始まるすべて

の制御経路上の最初の当該共有読み出しが有効に

なる．

Read commitmentの数を最小にするには，

• 当該共有読み出しが anticipatableであり，かつ

• 先行する文のどれかにおいて，
– 当該共有読み出しが anticipatableではない

– 同期プリミティブが実行される☆4

のいずれかが成立し，かつ

• 当該共有読み出しが availableでない

ような点にだけ，read commitmentを置けばよい☆5．

文 i を実行する前と実行した後の Anticipatability

を ANTIN(i)，ANTOUT(i)と表記する．Availabil-

ityに関しても同様に AVIN(i)，AVOUT(i)と表記す

る．文 i を実行する前に read commitmentを実際に

挿入するかどうかを示す真偽値をとるデータフロー変

数を INSERT(i)と表すと，各データフロー変数は図3

☆☆☆ 基本ブロックの中で，最初の文の前，2 つの隣り合う文の間，お
よび最後の文の後のこと．

☆4 共有変数を引数にとる同期プリミティブが存在するから．
☆5 点（中間語における文の境界）に挿入されるので，C 言語のレ
ベルでは式の途中に挿入される場合もある．
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図 4 データフロー方程式の解
Fig. 4 Solution of data flow properties.

図 5 手続き間解析のモデル
Fig. 5 Interprocedural analysis model.

のデータフロー方程式に従って算出される．INSERT

が真になるのは，同期やパラメータの書き換え後か，

制御が分かれた直後（条件分岐で分かれた直後やルー

プボディの最初）である．

図 2の例を実際にこの方程式で解く過程を示したの

が，図 4 である．図の左が対応するコントロールフ

ローグラフ（CFG）であり，右が真理値表である．ま

ず，各ノード（文）に対して COMP，TRANSを求

め，その値をもとに，CFGの下流から上流に向かって，

ANTOUT，ANTINを求め，CFGの上流から下流に

向かって，AVIN，AVOUTを求め，最後に INSERT

を求める．

3.3.2 手続き間解析への拡張

手続き間で RERを行うデータフロー方程式（図 3）

を計算する．呼び出しグラフを主手続きから深さ優先

で探索する．calleeを解析するときには，call site（手

続き呼び出し）における callerの情報がマッピングさ

れる．図 5 に示されているように，main から解析し

て，手続き呼び出し G(X)（call site）を発見したとき

には，手続き G（callee）がすでに解析済みならば，サ

マリを適用する．未解析の場合は Gを解析して，サマ

リを計算し，caller（この場合は main）に適用する．

手続きのサマリは

• 各文における transparencyの積

（
∧

i∈callee
TRANS(i)）

• 入り口（enter）における anticipatabilityの値

（ANTIN(enter)）

からなる．前者は必ず callerの transparency（TRANS

(call site)）に反映される．後者は手続きが閉じた

場合4)にのみ，callerの ANTIN(call site) に変換

されて反映される．再帰や，関数ポインタで呼ばれる

ような開いた手続きの場合には read commitmentが

手続きから出ることはなく，手続きの入り口に挿入さ

れる．

3.3.3 共有アクセス集合の導入

Read commitmentは，アドレスだけでなくサイズ

をパラメータに持つので，複数の読み出しを同時に扱

うことが可能になる．一方が他方を包含していたり，

上位の制御フローで融合できるような場合を検出する．

たとえば，LU分解の中の以下のようなコードを考

える：

void daxpy(double *a, double *b,

int n, double alpha)

{

int i;

for (i=0; i<n; i = i + 1)

a[i] = a[i] + alpha*b[i];

}

a と b が共有領域上の doubleの配列であるとする．

最内ループに read commitmentを挿入する代わりに，

void daxpy(double *a, double *b,

int n, double alpha)

{

int i;

R (a, n * sizeof(double));

R (b, n * sizeof(double));

for (i=0; i<n; i = i + 1)

a[i] = a[i] + alpha*b[i];

}

とすることができ，コヒーレンス管理の回数を削減で

きる．

上記のように，複数の read commitmentをまとめる

には，一連の read commitmentを共有アクセス集合で

表記すると便利である．共有アクセス集合 S = (a, s, C)
は 3つ組で，aと sは read commitmentの先頭アドレ

スとサイズ，Cは read commitmentを生成する不等式

制約の集合であり，read commitmentを含むループの

誘導変数を表している．実際には，read commitment

を含むループの誘導変数の組 (j 1, j 2, . . . , j k) をj

とすると，共有アクセス集合は S = (a(j), s(j), C(j))
と表記される．
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図 6 共有アクセス集合の集合を使用したときの図 4 のデータフ
ロー方程式の解

Fig. 6 Solution of data flow properties using sets of

shared-access sets for the Fig. 4.

さらに，各データフロー変数を真偽値ではなく，共

有アクセス集合の集合 {S1, S2, . . . , Sn} として表す．
文 i における transparency，TRANS(i) は共有アク

セス集合の集合を引数にして，共有アクセス集合の集

合を返す関数になる．RERを行うデータフロー方程式

（図 3）の論理演算 ∨,∧,¬は集合演算 ∪,∩,−になる．
概念的には，個々の要素（共有アクセス集合）Si につ

いて図 3の演算を行って得た真理値の集合を求めるこ

とになる．図 4の問題を集合演算として解いたものが

図 6である．Idは任意の共有アクセス集合の集合をそ

れ自身に変換する恒等関数，∅は空集合である．S1 =

COMP(2) = (&a[ii][jj], 8, ∅)，S2 = COMP(3) =

(&a[ii][jj], 8, ∅) である．S1 ≡ S2 であるから，た

とえば，ANTIN(1) =
⋂

s∈{2,3} ANTOUT(s) =

ANTOUT(2)∩ANTOUT(3) = {S1}∩{S2} = {S1}
となる．

3.3.4 区間解析3)の適用

手続き間別名解析の直後に共有読み出しが検出され

た直後は，すべての共有アクセス集合はただ 1 つの

read commitment を含む．つまり s = sizeof(X)，

C = ∅ である（X は共有アクセスされた型）．ループ

構造を利用して，先ほどのデータフロー方程式を効率

良く解くために，区間解析のフレームワークを適用す

る．区間は自然なループであり，区間のヘッダが区間

内のすべてのノードを支配する．もちろん，CFGが

可約☆であると仮定している．区間解析は循環道の影

響を計算する消去相と区間順の走査を行う伝播相に分

けられる．

☆ 強連結成分の入口が 1 個しかない．

• 消去相
以下の操作を最内区間から最外区間に向かって実

行する．

( 1 ) 区間をヘッダからラッチまでの無閉路グラ

フだと見なして，データフロー変数を計算し，

1イテレーション分のサマリを求める．図 3 の

方程式の (2)，(4)において，論理和を計算する

際に，つまり，共有アクセス集合から成る集合

の和集合を計算する際に，プログラム中の異な

る読み出しから派生する複数の read commit-

mentをまとめて発行する fusion（3.3.4.1 項）

という最適化を行う．

( 2 ) ( 1 )の結果に区間の制約を表すインデクス

の不等式（C）を付加してループ全体のサマリ
を算出する．その際，イテレーション間の連続

アクセスを利用した，coalescing（3.3.4.2 項）

や，イテレーション間の冗長性を削除する re-

dundant index elimination（3.3.4.3 項）を実

行する．

( 3 ) 区間全体をヘッダに簡約する．つまり，外

のループを扱うときには，中のループは 1個の

ノードとして扱われる．

• 伝播相
もとの CFG（簡約されていない）を 1回探索す

ることで，消去相の結果を各ノード（文）に伝播

する

共有アクセス集合が，coalescingや redundant in-

dex elimination なしに区間の外に伝播するときは，

ループ変換における fission（または distribution）を

行っていることに相当する．つまり，対象のループを

read commitmentを含むループともとの共有アドレ

スへの読み出しを行うループに分割することに対応し

ている．

3.3.4.1 Fusion

たとえば，以下のようなコードを考える（pは共有

領域上の intの配列である）．

n1:x = p[0];

n2:y = p[1];

S1 = (&p[0], 4, ∅) = (p, 4, ∅),
S2 = (&p[1], 4, ∅) = (p+ 4, 4, ∅)

とすると COMP(n1) = {S1},COMP(n2) = {S2}で
あり，n1 における ANTIN を求める際に

ANTIN(n1) = COMP(n1) ∪ TRANS(n1)(ANTIN(n1))
= {S1} ∪ {S2} = {S1, S2}

という共有アクセス集合の集合が出現する．この中の

2個の要素 S1, S2 を以下のように 1個の要素 S′ に融



Vol. 42 No. 4 ソフトウェア DSM 機構を支援する最適化コンパイラ 885

図 7 Fusion の例
Fig. 7 Example of fusion operation.

合する（ fusion）．

S1 ◦ S2 → S′ = (p, 8, ∅)
“◦”は，プログラム中の異なる読み出しから派生する
read commitmentをまとめる操作である．

ただし，fusionを実施するためには，上の例のよう

に必ずしも共有アクセス集合が連続である必要はない．

コヒーレンスはワード単位ではなく，キャッシュブロッ

ク単位で維持されるので，チェックされる領域の連続

性より，同一キャッシュブロック上にあるかどうかが

問題になる．

したがって，図 7に示されるように，S1 = (p, 4, ∅)，
S2 = (q, 4, ∅) で，∆ = (q − p) とすると，∆ − 4 ≤
block sizeが成立する場合，つまり，領域間の距離が

ブロックサイズより小さい場合には，同一キャッシュ

上にある可能性が高くなるから，以下のように，

S1 ◦ S2 → (p, q − p+ 4, ∅)
fusion する．もちろん，fusion された領域が複数ブ

ロックに跨るような場合も出てくるが，そのような場

合は read commitmentの実行時に検出され，対処さ

れる．

定式化を以下に示す．

Property 3.1（Fusion） 共有アクセス集合の集

合の中に，2個の異なる要素 S1=(a1(i), s1(i), C1(i)),

S2 = (a2(j), s2(j), C2(j))が存在し，C1 ≡ C2，かつ，

∀i ∈ C1 (a1(i) < a2(i) かつ，a2(i) − a1(i) ≤
block size + s1(i))が成立するときに，S1，S2 は以

下のように 1個の要素に融合される．

S1 ◦S2 → (a1(i),max(a2(i)− a1(i)+ s2(i), s1(i)),

C1(i))．

3.3.4.2 Coalescing

Coalescingというのはイテレーション間で連続な共

有アクセスが存在した場合，それらを一括して発行す

る最適化である．3.3.3 項の daxpy の例では，共有読

み出しを行う共有アクセス集合は S1 = (&a[i], 8, {0 ≤
i < n})，S2 = (&b[i], 8, {0 ≤ i < n}) である．
&a[i]，&b[i]の連続性により，S1 → (&a[0], 8∗n, ∅) =

(a, 8 ∗n, ∅), S2 → (&b[0], 8 ∗n, ∅) = (b, 8 ∗n, ∅)と
まとめられる．Fusionと同様，連続性より同一ブロッ

ク上にあるかどうかが問題なので，チェックされる領

域がイテレーション間で連続でなくても，その間隔が

ブロックサイズ以下ならば，一括化する．定式化を以

下に示す．

Property 3.2（Coalescing） 共有アクセス集合

S = (a(j), s(j), C(j))，j = (j 0, j 1, . . . , j k) に対

して，c をインデクス j 0 のストライドとし，c =

(c, 0, . . . , 0) と表現するときに ∀j ∈ C (∆(j) =

a(j+ c)− a(j)としたときに，∆(j) = ∆(j+ c)，か

つ，s(j) = s(j+c)，かつ，∆(j) ≤ block size+s(j))

が成立するならば，S は以下のように一括化される．

S′ = (a(~j),∆(~j)·(n− 1) + s(~j), C(j) − I(j 0))

（ただし，n はイテレーションの数であり，~j =

(min 0, j 1, . . . , j k)（min 0 はインデクス j 0 の最

小値）であり，I(j 0) は j 0 に関しての制約不等式

である．）

一括化された領域が複数ブロックに跨るような場合

は実行時に検出され，対処される．

3.3.4.3 Redundant Index Elimination

Redundant index eliminationは，あるイテレーショ

ン i 0において行われる共有読み出しが，他のすべて

のイテレーション {i 1, . . ., i n}において行われる共
有読み出しを包含する場合に，イテレーション i 0に

おける共有読み出しでループ全体における共有読み出

しを表す最適化である．すなわち，redundant index

eliminationはループを表すインデクスを消去する操

作である．インデクスの消去は Fourier-Motzkin消去

で実現できる．

たとえば，LU分解の中の以下のようなコード

for (k=0; k<dimi; k = k + 1) {

for (j=0; j<dimj; j = j + 1) {

c[k+j*stride_c] /= a[k+k*stride_a];

alpha = -c[k+j*stride_c];

length = dimi - k - 1;

daxpy(&c[k+1+j*stride_c],

&a[k+1+k*stride_a],

dimi-k-1, alpha);

}

}

で，cが共有領域上の doubleの配列とする．cを使っ

た読み出しから共有アクセス集合 S1 が得られ，手続

き daxpy（3.3.3項）のサマリから共有アクセス集合

S2 が得られ，S1 と S2 は fusionによって S3 に融合

することができる．以下では sizeof(double)=8と

して議論を進める．

S1 = (&c[k + j ∗ stride c], 8, ∅),
S2 = (&c[k+1+ j ∗ stride c], 8 ∗ (dimi− k− 1), ∅),
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S1◦S2 → S3 = (&c[k+j∗stride c], 8∗(dimi−k), ∅)
S3は jについて coalescingできないので，jのループ

のサマリ S4 は，j の制約を S3 に加えたものになる．

S3 → S4 = (&c[k + j ∗ stride c], 8 ∗ (dimi− k),

{0 ≤ j < dimj})
→ S5 = (&c[k + j ∗ stride c], 8 ∗ (dimi− k),

{0 ≤ j < dimj, 0 ≤ k < dimi})
S5 は k について coalescingできないが，S5 のす

べての共有読み出しは k = 0 のときの共有読み出し

に含まれている．これを検出するために，共有アク

セス集合で表される場所を示す補助変数 x を導入す

る．簡単のために c のインデクスによって場所を表

すとする．S5 の場所の集合は，インデクス変数 x の

集合で表される．x の制約はループの不等式制約 C
を加えた以下の不等式集合 C′ で表すことができる．

C′ = {8 ∗ (k+ j ∗ stride c) ≤ x < 8 ∗ (j ∗ stride c+
dimi), 0 ≤ j < dimj, 0 ≤ k < dimi}．k に注目す
ると，C′ の中の不等式を 3種類に分類できる．

• L(k, C′) : C′ の不等式のうち k の上限を与える

もの

• G(k, C′) : C′ の不等式のうち k の下限を与える

もの

• I(k, C′) : C′ の不等式のうち k を含まないもの

L(k, C′) = {8 ∗ k ≤ x− 8 ∗ j ∗ stride c, k < dimi},
G(k, C′) = {0 ≤ k},
I(k, C′) = {x < 8 ∗ j ∗ stride c+ 8 ∗ dimi,

0 ≤ j < dimj, 0 < dimi}.
である．k の上限と下限についての制約を組み合わせ

ることで，C から k を消去することができる．この

操作を演算子 “×”で表すとする．k を消去して得ら

れる不等式は，

L × G = {0 ≤ x− 8 ∗ j ∗ stride c, 0 < dimi},
L × G ∪ I = {0 ≤ x− 8 ∗ j ∗ stride c, 0 < dimi,

x < 8 ∗ j ∗ stride c+ 8 ∗ dimi,

0 ≤ j < dimj},
であり，{8 ∗ j ∗ stride c ≤ x < 8 ∗ j ∗ stride c+ 8 ∗
dimi, 0 ≤ j < dimj} とまとめられる．
この制約から，kが消去された共有アクセス集合を復

元すると，S5 → S6 = (&c[j∗stride c], 8∗dimi, {0 ≤
j < dimj}) となる．

Fourier-Motzkin消去は，線形でなくても，単調で

あれば適用可能である．たとえば，FFTの中の以下

のようなコード（N は非負の整数）

for (q=1; q<=M; q = q + 1) {

L = 1<<q; r = N/L; Lstar = L/2;

u1 = &u[2*(Lstar-1)];

for (k=0; k<r; k = k + 1) {

x1 = &x[2*(k*L)];

x2 = &x[2*(k*L+Lstar)];

for (j=0; j<Lstar; j = j + 1) {

omega_r = u1[2*j];

omega_c = direction*u1[2*j+1];

x_r = x2[2*j];

x_c = x2[2*j+1];

tau_r = omega_r*x_r - omega_c*x_c;

tau_c = omega_r*x_c + omega_c*x_r;

x_r = x1[2*j];

x_c = x1[2*j+1];

x2[2*j] = x_r - tau_r;

x2[2*j+1] = x_c - tau_c;

x1[2*j] = x_r + tau_r;

x1[2*j+1] = x_c + tau_c;

}

}

}

で，x が共有領域上の double の配列とする．最内

ループ j 内には 4個の共有読み出し（S0, S1, S2, S3）

が存在し，fusionで S4, S5 に融合される．

S0 = (&x2[2 ∗ j], 8, ∅)
S1 = (&x2[2 ∗ j + 1], 8, ∅)
S2 = (&x1[2 ∗ j + 1], 8, ∅)
S3 = (&x1[2 ∗ j + 1], 8, ∅)

S0 ◦ S1 → S4 = (&x2[2 ∗ j], 16, ∅)
S2 ◦ S3 → S5 = (&x1[2 ∗ j], 16, ∅)

S4, S5 はループ j に関して以下のように coalescing

される．

S4 → S6 = (&x2[2 ∗ j], 16, {0 ≤ j < Lstar})
→ S7 = (x2, 16 ∗ Lstar, ∅)

= (&x[2 ∗ (k ∗ L+ Lstar)], 16 ∗ Lstar, ∅)
S5 → S8 = (&x1[2 ∗ j], 16, {0 ≤ j < Lstar})

→ S9 = (x1, 16 ∗ Lstar, ∅)
= (&x[2 ∗ (k ∗ L)], 16 ∗ Lstar, ∅)

S7, S9 は以下のように fusionされる．

S7 ◦ S9 → S10 = (&x[2 ∗ (k ∗ L)], 32 ∗ Lstar, ∅)
ループ k に関する制約を加え，Lstar を展開する．

S10 → S11 = (&x[2 ∗ (k ∗ L)], 32 ∗ (L/2),

{0 ≤ k < N/L})
Property 3.2における ∆（アドレスの差分）の値は，

∆(k) = a(k + 1) − a(k)

= &x[2 ∗ ((k + 1) ∗ L)] − &x[2 ∗ (k ∗ L)]

= 8 ∗ (2 ∗ L) (x は doubleの配列)

= 16 ∗ L
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と kによらずに求められる．L = 2q で 1 ≤ q ≤ M だ

から Lは偶数となり，s(k) = 32∗(L/2) = 32∗2q−1 =

16 ∗ 2q = 16 ∗ L が成立し，k に依存しない値にな
る．ゆえに，任意の k ∈ {0 ≤ k < N/L} に対して
∆(k) = s(k) が成立し，coalescingされる．

S11 → S12 = (x, 16 ∗ L ∗ (N/L), ∅)
= (x, 16 ∗ 2q ∗ (N/2q), ∅)

ループ q に関する制約を加えて以下のようになる，

S12 → S13 = (x, 16∗2q ∗ (N/2q), {1 ≤ q ≤ M})
S13 のすべての共有読み出しは q = 1 のときのそれ

に含まれている．これを検出するために，先程と同様

に共有アクセス集合で表される場所を示す補助変数 x

を導入する．x の制約は，ループの不等式制約 C を
加えた以下の不等式集合 C′ である．

C′ = {0 ≤ x < 16 ∗ 2q ∗ (N/2q), 1 ≤ q ≤ M}
C′ を先程のように 3種類に分類する．非負の整数 qに

対して f(q) = 2∗2q ∗(N/2q)（N は非負の整数，演算

子’/’は整数の除算）と定義する．2q は q に関して単

調増大であり，非負の整数 Qに関して 2 ∗Q ∗ (N/Q)

は単調減少であることから，f(q)は非負の整数 qに関

して単調に減少する．さらに，「単調減数関数 DEC(z)

と定数 V AL に対して，V AL < DEC(z) は z の上

限を与える」という事実から，x < f(q) が q の上限

を与えることが分かる．

よって

L(q, C′) = {0 < 16 ∗ 2q ∗ (N/2q),

x < 16 ∗ 2q ∗ (N/2q), q ≤ M}
G(q, C′) = {1 ≤ q}
I(q, C′) = {0 ≤ x, 1 ≤ M}

L × G ∪ I = {0 ≤ x < 32 ∗ (N/2),

0 < 32 ∗ (N/2), 1 ≤ M}
が得られる．上式から共有アクセス集合を復元すると，

S13 → S14 = (x, 32 ∗ (N/2), ∅)
となる☆．

定式化を以下に示す．

Property 3.3 Redundant index elimina-

tion 共有アクセス集合 S = (a(j), s(j), C(j)), j =

(j 0, j 1, . . . , j k) に対して，j 0 に関する制約を

I(j 0) とする．∃α ∈ I ∀j = (j 0, j 1, . . . , j k) ∈ C
に対して ~j = (α, j 1, . . . , j k) と置くとき，a(~j) ≤
a(j) + s(j) ≤ a(~j) + s(~j)が成立するなら，インデク

ス変数 j 0 は冗長であり，以下のように削除される．

S → S′ = (a(~j), s(~j), C(j) − I(j 0))

☆ SPLASH-2 25) のアプリケーション群の中で，上記のように，
非線形式に対して Fourier-Motzkin 消去が成功した例は FFT

のみである．

3.4 Write commitmentを用いた最適化

LRCモデルでは，共有データに書き込みが行われ

たことは，書き込みを行ったノードがその後に同期プ

リミティブを発行するまで外には知らされない．した

がって，write commitmentは，対応する共有書き込

みの後から，その後最初に現れる同期プリミティブの

前までの，制御フロー中のどこに置いても意味は同じ

である．また，同期プリミティブにたどり着く前に，同

じアドレスと大きさの組に対して何度 write commit-

mentを発行しても，最後の 1回だけ発行したときと意

味は変わらない．我々はこの自由度を利用して，read

commitmentの冗長性削除（RER）と同様なデータフ

ロー方程式を解くことで，冗長な write commitment

の削除（REW: Redundancy Elimination for Write

commitments）を実行する12),18)．REWを行うデー

タフロー方程式は，RERを行うデータフロー方程式

と同様に，区間解析と手続き間解析の枠組みで効率良

く解くことが可能である．REWと RERとの違いを

以下に示す．

• RER の計算は anticipatability を主に使用して

いたが，REWの計算は主に availabilityを使用

する．

• RERの計算では fusionと coalescingの条件は近

傍性であるが，REWの計算ではその条件は厳密

な連続性である．

　つまり，REWの fusionにおける条件は a2(i)−
a1(i) ≤ block size + s1(i) ではなく a2(i) −
a1(i) ≤ s1(i)であり，coalescingにおける条件

は ∆(j) ≤ block size + s1(j) ではなく ∆(j) ≤
s1(j) である．

REWでは coalescingはインデクスが誘導変数でな

くても，連続であれば可能である．たとえば Radixの

中のコード：

for (i=key_start; i<key_stop; i++) {

this_key = key_from[i] & bb;

this_key = this_key >> shiftnum;

tmp = rank_ff_mynum[this_key];

key_to[tmp] = key_from[i];

rank_ff_mynum[this_key]++;

} /* i */

で， key to が共有領域を指すとする．key to

を 用 い た 共 有 書 き 込 み の イン デ ク ス 変 数

rank ff mynum[this key]は，誘導変数ではない．し

たがって，このままではループ内で整数サイズのwrite

commitmentが発行される．

しかし，rank ff mynum[this key] は，共有書き
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込みがあるときだけ 1 ずつ増える．ループが実行

されると，各 rank ff mynum[this key] のループ

前の初期値からそれぞれの最終値までのインデク

ス値を使って共有書き込みが行われる．したがっ

て，key to への書き込みの write commitment は，

rank ff mynum[this key] の初期値と最終値を使っ

て以下のように coalescingされる．

for (i = 0; i <= bb >> shiftnum; i++) {

init_rank_ff_mynum[i] = rank_ff_mynum[i];

}

for (i = key_start; i < key_stop; i++) {

this_key = key_from[i] & bb;

this_key = this_key >> shiftnum;

tmp = rank_ff_mynum[this_key];

key_to[tmp] = key_from[i];

rank_ff_mynum[this_key]++;

} /* i */

for (i = 0; i <= bb >> shiftnum; i++) {

W (&key_to[init_rank_ff_mynum[i]],

(rank_ff_mynum[i] - init_rank_ff_mynum[i])

* sizeof (int));

}

このように，あるループ等のコード領域で，初期値

から最終値までのすべての値をとるような変数を連続

変数（continuous variable）と呼ぶ12)．正規化された

誘導変数は連続変数である．REWでは，coalescing

最適化は連続変数に対して適用される．連続変数は誘

導変数を検出する条件を緩めることで検出できる．詳

細は文献 12)，20)を参照されたい．

実際のプログラムで誘導変数ではないが連続変数に

なるのは，

• ループ不変の場所の値が条件的にループ不変の増
分値で増加する場合

• ループ依存の場所がループ不変の増分値で増加す
る場合

である．上の Radixの例は後者の場合である．

実際に連続変数を使って coalescing を行う場合に

は，以下の条件を確かめる必要がある．

• 共有書き込みと連続変数の更新の間の支配関係
誘導変数は各イテレーションごとに更新されるの

で，イテレーション内で必ず実行される文に対し

ては，支配/非支配の関係にある．それに対して，

連続変数は条件的に更新/使用されることがある．

したがって「連続変数が更新されたときに，必ず

図 8 配列の並べ替え
Fig. 8 Permutation phase.

その値を使った共有書き込みが行われたか」どう

かを確かめる必要がある．そのためには，書き

込みが連続変数の更新を dominateまたは post-

dominateしている必要がある．Radixの例では，

共有書き込みが連続変数の更新を dominateして

いる．

• ループ依存の場所が列挙可能
ループ依存な場所に格納された連続変数を扱う

ときには，その場所は列挙できる必要がある．

Radixの例では，変数 this key の作り方から，

配列 rank ff mynumのインデクスの下界（0）と

上界（bb >> shiftnum）が求められる．さらに配

列 rank ff mynum の要素数が bb >> shiftnum

より大きいことを確認する必要がある．本文中

には記されていない部分のコード 25) から，配列

rank ff mynum の要素数が radix であり，bb =

radix - 1 << shiftnum であることが分かる．

したがって，上界（bb >> shiftnum） < 要素

数（radix）が得られる．

3.5 Fetch-on-writeの除去

従来の OSベースのシステムでは，ブロックサイズ

（コヒーレンス単位）がページであり，ページ全体を書

き潰す命令が存在しないため，fetch-on-write方式を

採用している．つまり，書き込む前に読み出しを行う．

無効なブロックに書き込もうとする場合，キャッシュ

ミスが発生し，キャッシュミスハンドラがブロック全

体を最新のものに更新してから書き込み時のコヒーレ

ンス操作を実行する．その後に，storeが実行される．

しかしながら，fetch-on-writeを行うことが高オー

バヘッドを誘発する場合が多数ある．double buffering

して radix sortする場合（図 8）には，一方の配列の

一部を連続して読み出し，他方の配列全体にわたって

短冊状の書き込みを行い，同期を実行して，配列を交

換して同様の操作を繰り返す．つまり，双方の配列の

大部分は書き込みされるだけで，読み出しされない．

行列の転置操作を行う場合（図 9）も同様のことが発

生する．

上記のような書き込みを fetch-on-write方式で実現

すると，ただ書き込むだけで後に使用しないにもかか

わらず，ほとんどすべての書き込みに対してキャッシュ
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図 9 行列の転置
Fig. 9 Transpose phase.

ミスが発生し，無駄なデータ転送が発生する．OSベー

スのシステムでは「あるブロックが書き込まれるだけ

で，読み出しはされない」ということを検出する手段

はない．

一方，コンパイラベースのシステムでは，同期で囲

まれた interval 15) において，「書き込まれるだけで，

読み出されないブロック」や「自ノードが書き潰した

部分からしか読み出されないブロック」が検知可能で

ある．上記のブロックに対しては，書き込みの前にブ

ロックを更新する操作を省略することで，無駄な通信

を削減可能である．

共有領域が動的に確保されるような場合に，異なる

データが同一ブロックに存在する場合が生じる．その

結果，上記のブロックを完全に検出することが困難に

なる．しかし，手続き間別名解析を使用すれば，同一

個所を読み書きする可能性がないどうかは判断できる

ため，低オーバヘッドで fetch-on-writeを避けること

が可能である．

3.5.1 UDSM

共有データのコヒーレンスが読み書き共にコンパイ

ラが挿入するコードで実現される場合，すべての書き

込みに対して，書き込みの前のブロック更新操作を省

略する．つまり，書き込みの前に read commitment

を発行しない．

無効なブロックに対して storeを行い，その write

commitmentを発行する前に同一ブロックへの read

commitment が発行される場合，ブロック全体が更

新されてしまい，先の最新の storeの結果が失われる

可能性がある．したがって，read commitmentが実

行される前に write commitmentを実行する必要があ

る．つまり，write commitmentの発行にとって，read

commitmentの挿入場所☆が，同期プリミティブと同

様な意味を持つ．

( 1 ) 3.2 節の手続き間別名解析の手法で共有読み出

し，書き込みを検出する．ただし，書き込みの前に

読み出しは行わない．

☆ 読み出しそのものの場所ではない．

( 2 ) 読み出しに対しては，3.3 節の最適化を施し，

read commitmentの挿入場所を求める．

( 3 ) ( 2 )で求めた read commitmentの挿入場所が

同期と同じ意味を持つと仮定して，書き込みに対し，

3.4 節の最適化を施す．もちろん，write commit-

mentが発行されるブロックと同一ブロックに対す

る read commitmentのみが同期と同じ意味を持つ

が，read commitmentと write commitmentが同

一ブロックに対してなされるかどうかの判定は容易

ではないので，すべての read commitmentが同期

プリミティブと同様の意味を持つと仮定する．また，

書き込まれた値をそのまま読むような場合には read

commitmentそのものが省略される．

たとえば，以下のようなコード

Barrier ();

for (i = 0; i < N; i = i + 1)

S[i] = .0;

Barrier ();

に対して，通常では

Barrier ();

R (S, N * sizeof(double));

for (i = 0; i < N; i = i + 1)

S[i] = .0;

W (S, N * sizeof(double));

Barrier ();

という出力になる．

Fetch-on-writeをしない場合には，次のようなコー

ドが生成される．

Barrier ();

for (i = ; i < N; i = i + 1)

S[i] = .0;

W (S, N * sizeof(double));

Barrier ();

たとえ S のブロックが無効でも，Sからの読み出し

はないので，書き込む前の Sのブロックの更新操作を

省略できる．

3.5.2 ADSM

Fetch-on-writeを避けるためには，書き込みの前の

ブロック更新操作が省略できることが必要である．し

かし，ADSMでは，ブロックミスは非明示的にペー

ジ管理機構によって検出され処理される．つまり，無

効なブロックに書き込もうとすると，ページフォルト

が発生し，ミスハンドラが呼ばれ，自動的にブロック

更新操作が行われる．

書き込みの前に，「ミスしてもコヒーレンス管理操作

を省略するようにランタイムに伝える」ルーチンを挿
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入する方法では，同一ブロックの書き込まれた個所以

外への読み出しの対処が困難になる．したがって，書

き込みのコードそのものを変換する必要が生じる．

たとえば，前述のコードは，以下のように変換さ

れる．

Barrier ();

for (i = 0; i < N; i++)

_W_S[i] = .0;

W′ (S, N * sizeof(double), _W_S);

Barrier();

ローカルなクローン配列 _W_S を用意して，S へ

の書き込みを _W_S への書き込みに変換する．write

commitmentの引数を 3個に増やす．3番目の引数は

ローカルな書き込みを行った領域へのポインタである．

一方向の更新方式（AURC 11)等）を採用する場合，

このwrite commitment（W
′）内では，まず，他ノード

への無効化情報にこのブロックを加える．次に，_W_S

の内容をブロックの homeノードに転送する．書き込

みを行った自ノードにおいて Sのブロックが有効なと

きのみ，_W_S の内容を S にコピーする．このコピー

は，自ノードが同期で囲まれた interval 15) を越えて

（後続の同期を実行後に）書き込んだ個所を読んだと

きに，正しいデータを読むために必要である．

自ノードが有効なブロックに対して書き込みを行う

ときは storeの量が 2倍になるため，すべての書き込

みを W
′ として発行することは高オーバヘッドにつな

がる．読み出す領域と書き込む領域が重なる場合には，

その書き込みを W
′ として発行する必要はなくなる．

この事実をもとに，以下の手順に従ってコード生成を

行う．

( 1 ) 3.2 節の手続き間別名解析の手法で共有読み出

し，書き込みを検出する．ただし，書き込みの前に

読み出しは行わない．

( 2 ) 書き込みに対して，共有アクセス集合を用いた

3.4 節の最適化を適用し，write commitmentの挿

入場所を決める．

その際，同期で囲まれた intervalにおいて，書き込

まれる領域と重なる可能性のある領域からの読み出

しが含まれる場合は，fetch-on-writeする．そうで

ない場合は fetch-on-writeしない．

プログラム内の場所は location set 24) と呼ばれる

データ構造 (b, f, s) で表されている．b はメモリブ

ロック名で，変数名かヒープを表す名前である．s

はメモリブロック b におけるバイト単位の刻み幅

（stride），f は 0～s− 1のバイト単位のオフセット

であり，メモリブロック bの {f+ is|i ∈ Z}という

アドレスをアクセスすることを表す．この location

setを比較することで，アクセスする領域が重なる

可能性があるかどうかを判定する．

( 3 ) 最後に fetch-on-write する/しないに分けて，

write commitment（W/W
′）を挿入する．

Fetch-on-writeしない場合には共有アクセス集合

S = (a, s, C) に対応するもとの書き込み文の集合
（St）を変換する．

• 共有アクセス集合がマージされていないとき
（サイズ sが基本サイズに等しいとき），

St の各文の左辺を，ローカルなクローン変数

（_W_a）に変換する．コヒーレンス管理コードの

第 3引数は &_W_a である．

• 共有アクセス集合が coalescing等でマージされ

ているとき（サイズ s が基本サイズより大きい

とき），

3.5.2項の最初の例で示したように，St の各文の

左辺の中で共有アクセス集合の第 1 要素 a に該

当する部分をローカルなクローン配列（_W_a）に

置き替える．コヒーレンス管理コードの第 3引数

は _W_a である．

for (i = 0; i < N; i = i + 1)

S[i] = A[i]

のような，配列から配列へのコピーであるような

場合には，クローン配列を経由せず，書き込みそ

のもの（St）を省略する．その場合の write com-

mitment（W
′）の第 3引数は，以下のようにコピー

される配列の先頭アドレスである．

W′ (S, N * sizeof(double), A);

• クローン変数は静的に確保する．クローン配列
の確保に関してだが，サイズ sが静的に確定でき

るものは静的に確保する．静的に確定できないも

のに関しては，対応する共有変数の G MALLOCに

合わせて動的に確保する（malloc）．コヒーレン

ス管理コードが発行されると，対応するクローン

配列は用済みになるので，資源節約の点から，再

利用可能なものは再利用する．

4. 実行時最適化

共有メモリはブロック単位で管理される．各ブロッ

クにはホームノードが定められる．ホームノードは

ユーザが指定することが可能である．各ノードは，共

有ブロック数の大きさの以下のビットテーブルを持つ．

Valid bit table 各ブロックの内容が validである

ことを示す．

Dirty bit table 現在の intervalにおいて，自分が
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ブロックに書き込んだことを示す．

また，ノード数の大きさの，次のビットテーブルを

持つ．

Acknowledge table そのノードがホームであるブ

ロックに自分が書き込んだことを示す．

各ロックは，dirty bit tableを持ち，指定可能なホー

ムノードによって管理される．以下，各操作でのラン

タイムシステムの振舞いを述べる．

コヒーレンスプロトコルとして先行研究の結果21)

から，AURC 11)を明示的な通信コードによってソフ

トウェアエミュレーションする SAURC 28)プロトコ

ルを採用する．

write commitment（W）では，引数で指定された領

域の各ブロックに対して以下のことを行う．該当ブロッ

クを dirty bit tableに記録する．ホームノードに，書

き込まれたデータを送る．ただし，データサイズが小

さいときはいったんアドレスとサイズとデータをバッ

ファ上にセーブして，同一宛先のものはマージする（つ

まり，パケットコンバイニングを実行する）．データ

を送った相手を acknowledge tableに記録する．

read commitment（R）では，引数で指定された領

域の各ブロックに対して以下のことを行う．該当ブロッ

クが有効かどうか，valid bit tableを引いて調べる．

無効なときはミスハンドラを呼ぶ．ミスハンドラは

ホームノードにリクエストを出して，ホームノードに

ブロック全体を転送してもらう．ブロックが転送され

るまでノードは待つ．

Acquire 操作では，ロックのホームからロックの

dirty bit tableを転送してもらう．受け取った dirty

bit tableを自分の valid bit tableに適用して，自ノー

ドがホームでないブロックを無効化する．受け取った

dirty bit tableと自分の dirty bit tableの和をとる．

この方式は同期情報量，管理メモリ量が少なくて済む

利点がある．だが，同一のノードがバリアをはさまず

に同一のロックを再びとったとき，ロックの dirty bit

tableによってその間に書き込まれていないブロック

であっても，再び無効化される可能性があるという欠

点を持つ．

Release操作では，acknowledge tableに登録されて

いるノードにメッセージを送って，自分が送ったメッ

セージがすべて到着したことを確認する．ロックの

ホームに自分の dirty bit tableを送る．

バリア操作では，以下の手順をとる．

( 1 ) 各ノードは，バッファリングしていて未転送の

データがある場合，それを転送する．acknowl-

edge tableを見てメッセージの到着を確認する．

( 2 ) 各ノードはバリアのマスターに自分の dirty bit

tableを送る．

( 3 ) マスターは送られた dirty bit tableの和をとっ

て，全員に送る．

( 4 ) 各ノードはマスターから dirty bit tableを使っ

て，ホーム以外のページを無効化する．

( 5 ) 各ノードは自分の dirty bit table，ロックの

dirty bit tableをクリアする．

ロックの acquire/releaseは，ホームに明示的にメッ

セージを転送することで逐次化される．たかだか，数

ブロックしか書き込まれていないときに，dirty bit ta-

bleとしてビットテーブル全体を転送することは通信

に負担をかける．したがって，dirty bit tableとして，

ビットテーブルのサイズを越えない限りは，ブロック

番号のリストを同時に管理する．ノードが dirty bit

tableを転送するときには，リストかビットテーブル

かいずれか短い方を転送することで無駄なデータ転送

を防ぐ20),22)．

5. 性 能 評 価

5.1 アプリケーション

評価ではハードウェアDSM用の明示的に並列に書か

れたプログラム群 SPLASH-2 25)から，図 10に示さ

れている 9個のアプリケーションを使用した☆．Block-

home，lock-homeの配置の最適化をコメントをもと

に実現した．LU-Contig，FFT，Raytrace，Ocean，

Barnesに関しては，他の多くの Software DSMシス

テムの評価と同様にソースを変更した7),12),13)．具体

的な変更点を表 1 に示す．

5.2 実 験 環 境

実験環境は以下のようになる．

図 10 SPLASH2 のアプリケーション群
Fig. 10 SPLASH2 applications

☆ 残りの 3 個に関しては，ソースに対する理解が十分ではないの
で，性能評価から外した．
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表 1 ベンチマークの修正部分
Table 1 Benchmark configuration.

Program Modification

LU-Contig owner of block (i, j) ↔ owner of block (j, i)

FFT sender-initiated Transpose 12)

Raytrace elimination of unused lock-operation for ray ID 12)

Ocean rowwise partition (Ocean-RW) 13)

Barnes sequential tree-construction 7)

表 2 問題サイズと逐次実行時間（秒）と最適化された並列 1 台実行時間（秒）とオーバヘッド（%）
Table 2 Problem size, sequential execution time (secs) and optimized parallel

1-node execution time (secs) and the overheads (%).

プログラム 問題サイズ 逐次実行 ADSM 最適化並列 1 台実行 UDSM 最適化並列 1 台実行
FOW w/o FOW FOW W/O FOW

LU-Contig 20482 doubles 435.62 436.34 (0.16) 436.34 (0.16) 457.73 (5.1) 439.55 (0.99)

Radix 4M integer keys 6.42 6.44 (0.30) 7.80 (21) 8.55 (33) 6.75 (5.1)

FFT 1M complex doubles 18.27 18.29 (0.11) 22.03 (20) 18.49 (1.2) 18.48 (1.2)

Barnes 215 bodies 66.63 67.14 (0.77) 67.86 (1.84) 75.10 (13) 74.83 (12)

Raytrace balls4, 1282 pixels 171.41 171.44 (0.017) 174.44 (1.76) 194.82 (14) 200.0 (17)

Water-NS 4096 molecules 464.11 471.84 (1.7) 472.59 (1.82) 477.74 (2.9) 479.36 (3.2)

Water-SP 4096 molecules 53.23 54.01 (1.4) 54.01 (1.4) 55.21 (3.7) 54.54 (2.4)

Ocean-RW 2582 ocean 21.00 21.67 (3.2) 23.93 (14) 23.38 (11) 23.34 (11)

Volrend head 4.11 4.12 (0.43) 4.14 (0.73) 5.36 (30) 5.00 (21)

• コンパイラ
RCOP+gcc-2.7.2（最適化オプションは “-O2”☆）

• ノード
Axil 320 model8.1.1（Sun SS20互換機，85MHz，

SuperSPARCII×1）

Fast Ethernet SBus Adapter2.0

• ネットワーク
100BASE-TX のスイッチングハブ（3Com Su-

perStackII Switch 3900）で Fast Ethernet接続

• OS – 汎用超並列オペレーティングシステム SSS-

CORE 27) Ver.1.2．

保護と仮想化の機能を保存したまま他ノードのメ

モリをユーザレベルで直接操作するメモリベース

通信（MBCF: Memory-Based Communication

Facilities）28),29)が提供されている

–ピークバンド幅は 11.93（MBytes/sec）

– ラウンドトリップレイテンシは 49（µsec）

• ランタイムシステム – 4章で提案したもの

通信に MBCFを使用

– 遠隔データの読み書き

– リモートからのリクエストメッセージの処理

– コンバインされたパケットの転送

☆ Ocean-RW は R と W の数が非常に多く，“-O1” でしかコン
パイルできなかった．

ADSMではブロックサイズはページサイズ固定の

4KBであり，UDSMでは先行研究の結果 22)から，

1KBに設定した．また，すべての実験において，手

続き間別名解析による共有アクセスの検知を行った．

5.3 並列プログラムの 1台の実行における最適化

の効果

表 2 に問題サイズと逐次実行時間と，RCOPが自

動生成した並列プログラムの 1 台の実行時間を示す．

“FOW” は fetch-on-write の枠組で共有アクセス集

合を使用した最適化を行ったもの，“w/o FOW” は

fetch-on-writeを避ける枠組で共有アクセス集合を使

用した最適化を行ったものを示している．1台におけ

る並列実行ではキャッシュミスは発生しないので，ユー

ザレベルのコヒーレンス管理コードの命令オーバヘッ

ドのみが加算される．ADSM，UDSM両機構におい

て，共有アクセス集合を使用した最適化により命令

オーバヘッドが低く抑えられることが分かる．

UDSM では，fetch-on-write を避けることにより

read commitment の数そのものが削減されるので，

LU-Contigや Radix や Volrendでは 5∼28%実行時

間が改善される．Water-NSや Raytraceでは，read

commitmentが同期プリミティブと同様な意味を持つ

ことにより，write commitmentを一括して発行でき

ない箇所があり，逆に実行時間が数%増大する．

ADSMでは，読み書きともにユーザコードで実現す
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図 11 ADSM における最適化の効果（16 台の実行）
Fig. 11 Effects of compiler optimization for ADSM (executed on 16 nodes).

図 12 UDSM における最適化の効果（16 台の実行）
Fig. 12 Effects of compiler optimization for UDSM (executed on 16 nodes).

る UDSMに比べて，書き込みのみユーザコードで実

現するため低オーバヘッドになる．Fetch-on-write方

式だと，オーバヘッドは 3%以下と低く押さえられる．

Fetch-on-writeを避けることにより，Radixや FFT

やOcean-RWではオーバヘッドが 14～20%発生する．

これは fetch-on-writeをしないためのコピーのオーバ

ヘッドが主な原因である．このオーバヘッドは台数が

増えるにつれて各ノードの仕事（書き込む量）が減る

ために，減少する．

5.4 並列プログラムの 16 台実行における最適化

の効果

5.4.1 ADSM

図 11 が ADSMの 16 台実行における最適化の効

果である．各棒グラフ群の左が fetch-on-writeの枠組

で共有アクセス集合による最適化を行わなかったも

の，真中が fetch-on-writeの枠組で共有アクセス集合

による write-commitmentの最適化を行ったもの，右

が fetch-on-writeを避ける枠組みで共有アクセス集合

による write-commitmentの最適化を行ったものを示

している．“Sync”は同期の待ち時間，“CM”は write

commitment の実行時間，“Miss”はキャッシュミス

の待ち時間，“Msg”はリクエストメッセージを処理す

る時間，“Task”はプログラム本来の計算時間を示す．

SAURCプロトコルでは，write commitmentをま

とめる最適化が直接，通信の最適化につながる．し

たがって，“CM”だけでなく，“Sync”も削減される．

Water-SPと Volrendにおいては “Miss”も短縮され

る．また，write commitmentをまとめる最適化によ

り，計算の局所性が向上し，“Task”そのものも削減

される．Raytrace，Water-NSは，もともと “Task”

に対する共有書き込みの割合が低いので最適化の効果

は数%にとどまる．

Radixや FFTでは，3.5 節で例にあげた「書かれ

るだけで，読み出されないブロック」が存在するので，

fetch-on-writeを避けるコード生成によりキャッシュ

ミスの通信トラフィックが回避できて（“CM”が削減

されて）効果的である．Barnesや Ocean-RWでは逆

に，fetch-on-writeしないコード生成による局所領域

から共有領域へのコピーのオーバヘッドのために，若

干性能が落ちる．

5.4.2 UDSM

図 12が UDSMの 16台実行における最適化の効果

である．各棒グラフ群の左が fetch-on-writeを避ける

枠組でコード生成したもの，真中が左に加えて write
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図 13 8 台と 16 台における台数効果
Fig. 13 Speedup ratio on 8 and 16 nodes.

commitmentの共有アクセス集合による最適化を行っ

たもの，右が真中に加えて read commitmentの共有

アクセス集合による最適化を行ったものを示している．

“Sync” 等の意味は 5.4.1 節と同様である．write

commitmentの最適化の効果は ADSMの場合と同様

である．UDSM の read commitment の実行時間は

“Task”に含まれる☆．したがって，read commitment

の最適化により，“Task”時間が大きく削減される．特

に，緩和された条件でのループレベルの最適化により，

Water-NS，Water-SP，Ocean-RW で実行時間が削

減される．Barnesでは，ロードバランスの向上によ

り，“Sync”も削減される．

5.5 台 数 効 果

図 13は本稿で提案してきたユーザレベル最適化を

すべて行ったときの ADSMと UDSMにおける高速

化率を表している．高速化率は，並列 1台実行ではな

く，逐次の実行時間を基準に計算している．表 3 は

16台実行の実行時間のブレイクダウンである．

LU-Contig，Raytrace，Water-NS，Water-SPは高

い高速化率を示している．FFTと Radixは，通信量/

計算量の比が大きく，高い通信バンド幅を必要とす

るプログラムであり，計算機クラスタにおいては高

性能を得ることは困難である9),13)．にもかかわらず，

fetch-on-writeの除去により無駄なキャッシュミスが

削減し，両機構において 16台で 4倍近くの台数効果

を得ている．Barnes，Raytrace，Volrendでは，共有

データ参照の不規則性により，read commitmentの

オーバヘッドが大きくなり，ADSMの方が高速であ

る．逆に，Water-SP，Water-NS，Ocean-RWでは，

ブロックサイズが 1KBである UDSMの方が，キャッ

シュミス時の無駄なデータ転送がない分高速である．

☆ read commitment の数が非常に多いので，時間測定のオーバ
ヘッドが無視できなくなるから，read commitment の実行時
間の測定は行っていない．

表 3 16 ノードの実行における平均実行時間のブレイクダウン
Table 3 Average time breakdowns(secs) for 16-node

execution.

program scheme Sync CM Miss Task

LU-Contig
ADSM 3.940 s 0.030 s 1.829 s 28.524 s

UDSM 4.604 s 0.138 s 2.319 s 28.308 s

Radix
ADSM 0.298 s 0.779 s 0.088 s 0.377 s

UDSM 0.325 s 0.897 s 0.112 s 0.511 s

FFT
ADSM 0.655 s 3.206 s 0.000 s 0.971 s

UDSM 0.620 s 2.600 s 0.000 s 1.026 s

Barnes
ADSM 4.308 s 0.186 s 0.344 s 4.374 s

UDSM 3.600 s 0.313 s 0.327 s 5.016 s

Raytrace
ADSM 0.172 s 0.028 s 0.960 s 11.251 s

UDSM 0.135 s 0.034 s 0.273 s 12.734 s

Water-NS
ADSM 7.509 s 0.059 s 5.085 s 29.993 s

UDSM 6.102 s 0.081 s 4.950 s 30.207 s

Water-SP
ADSM 0.383 s 0.110 s 1.589 s 3.568 s

UDSM 0.357 s 0.162 s 1.521 s 3.641 s

Ocean-RW
ADSM 1.337 s 0.231 s 0.994 s 1.450 s

UDSM 1.067 s 0.150 s 0.975 s 1.507 s

Volrend
ADSM 0.050 s 0.004 0.177 s 0.295 s

UDSM 0.050 s 0.003 0.179 s 0.360 s

6. 関 連 研 究

6.1 手続き間データフロー解析

近年の計算速度の向上によって，実際の問題に対し

て手続き間解析が使われるようになった．たとえば，

手続き間 points-to解析8),24)や，粗粒度並列性の抽出

や array privatizationに使用される手続き間アレイ・

データフロー解析10) や，inspector/executor 方式の

スケジューラーや通信コードの配置の最適化に使用さ

れる手続き間の部分冗長性の除去（IPRE 1)）等であ

る．これまで，こうした手続き間解析が明示的に並列

な共有メモリプログラムに対して使用されてこなかっ

た．RCOPは手続き間 points-to解析を共有アクセス

を検知するのに実際に使用している．RCOPの冗長性

削除のデータフロー方程式は，部分冗長性を計算しな

いために単一方向問題の組み合わせに帰着できるので，

IPRE のそれに比べて簡潔である．RCOPがデータ

フロー方程式の束として不等式系を使用するのは，手

続き間アレイ・データフロー解析からきている．我々

がこれまで作成し，使用してきたコンパイラ21),30)は

RCOP のプロトタイプであり，手続き間別名解析は

行っていたものの，手続き内で coalescingする変換し

か行ってこなかった．
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6.2 ソフトウェア DSMを支援する最適化コンパ

イラ

最適化コンパイラが明示的に並列な共有メモリプロ

グラムを直接解析してソフトウェア DSMを支援する

ものとして，Shastaコンパイラ，TreadMarksを支援

するコンパイラ，Omniコンパイラ等がある．

Shasta 23)は完全なユーザレベル方式で細粒度共有

メモリアクセスを提供する機構である．そのコンパイ

ラは明示的に並列な共有メモリプログラムのバイナリ

を入力とし，flag value techniques，batchingといっ

た最適化を実行しているが，ループレベル，手続き間

の解析は行っていない．その結果，高バンド幅低レイ

テンシのネットワークが必要になる．

Dwarkadasら6)は，コンパイラが明示的に並列に書

かれた Fortranのソースを解析することで，トラップ

ベースのソフトウェア DSM，TreadMarks 14)の性能

を改善している．Regular section analysisを用いて

通信の一括化，無駄なコヒーレンス管理の除去を行っ

ている．しかし，手続き呼び出し，条件節が解析の障

害になっており，誘導変数のみが解析の対象であり，

連続変数を用いた最適化は行っていない．また，共有

変数はページアラインを前提とし，別名関係は考慮さ

れていない．

Omniコンパイラ26)はOpenMP用のCompilerで，

SMP クラスタ向けの最適化を行っていて，スレッド

間のデータフロー解析を行っている．

7. ま と め

汎用分散環境において共有メモリプログラムを効率

よく実行するため，ユーザレベル最適化方式を提案し，

実装し，SPLASH-2を使用した実験により性能評価

を行った．

高性能を得るためには，通信のバンド幅を生かし，

キャッシュ管理のオーバヘッドを削減する最適化コン

パイラの支援が必須であることが示された．手続き間

区間解析の枠組で冗長性削除のデータフロー方程式を

解くことで，共有メモリアクセスのサマリを算出する

本方式は，データ参照が規則的なアプリケーションに

対してだけでなく，データ参照が不規則なアプリケー

ションに対しても効果的であることが確認された．す

べてユーザレベルで実現する UDSMの場合であって

も，キャッシュコヒーレンス管理のオーバヘッドは本

来の計算時間の 0.99～21%に押さえられる．

次に，false sharingを避けるプログラミングが必要

になる．ただし，fetch-on-writeのキャッシュミスは

コンパイラ/ランタイムの支援により削減可能である．

今回の ADSM と UDSM の性能評価を通じて

ADSMのボトルネックは，ページサイズ固定による無

駄なデータ転送といったネットワーク，つまり，プロ

セッサの外部にあり，UDSMのボトルネックは read

commitmentの命令オーバヘッドであり，プロセッサ

内部にあるということを確認した．

ユーザレベル最適化，メモリベース通信機構，ペー

ジ管理機構の活用により，汎用のネットワークで接続

された計算機クラスタにおける分散共有メモリ機構は

実用レベルに到達したといって過言ではない．また，

本研究により，汎用のハードウェアのみによるスケー

ラブルな共有メモリ型並列計算機の可能性が開かれた．

謝辞 本研究は情報処理振興事業会（IPA）が実施

している独創的情報技術育成事業の一環として行った．
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