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マルチスレッドアーキテクチャにおける
スレッドライブラリの実装と評価

笹 田 耕 一† 佐藤 未来子† 河 原 章 二†,☆

加 藤 義 人† 大 和 仁 典†

中 條 拓 伯† 並木 美太郎†

近年，マルチスレッドプロセッサアーキテクチャの研究が盛んである．このアーキテクチャの性能
を引き出すためには，システムソフトウェアのサポートが不可欠であるが，従来のモデルでは，カー
ネルが計算実体を管理するため，このアーキテクチャの利点を十分に活用することができなかった．
そこで本研究では，マルチスレッドアーキテクチャ上で効率的に機能するユーザレベルスレッドライ
ブラリの実現方法を検討し，実際に作成した．ライブラリは，1チップが複数持つ実スレッドを管理
し，スレッドの並列実行をサポートすることで性能を向上させる．また，プロセッサのスレッド制御
命令を利用することで，高速なスレッド制御を可能にする．ユーザレベルでスレッドを管理するうえ
で困難な問題は OSと協調動作することで解決する．シミュレータによる評価の結果，スレッドの並
列実行により最大 1.5 倍の性能向上を確認した．また，軽量なスレッド制御を実現した．

Implementation and Evaluation of a Thread Library
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Recently, there are many studies on multithreaded processor architecture. In order to get
the higher performance of this architecture, support of system software is indispensable. How-
ever, from the view of performance, the advantage of the architecture has not been utilized
enough without kernel supports for Architecture (Physical) Threads. In this research, we
have designed and developed a thread library that works efficiently on a multithread archi-
tecture. Architecture Threads of a processor are managed on a user level library supports
to parallelize threads and improve performance. Using the thread control instructions of the
processor enables high-speed thread control. Inefficiency when managing threads on a user
level would be improved by cooperation with OS. As a result of simulation based evaluation,
up to 1.5 times higher performance has been gained by parallel execution. Moreover, we have
accomplished a lightweight thread control.

1. は じ め に

プロセッサアーキテクチャとして，マルチスレッド

アーキテクチャが注目されている．これは，命令レベ

ル並列性（ILP）に着目し，高性能化を図るスーパス

カラアーキテクチャのアプローチでは，ILP抽出の困
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難さから性能向上に限界があると考えられるためであ

る．これに対し，マルチスレッドアーキテクチャはス

レッドレベル並列性（TLP）に着目し，複数の実行命

令流を 1チップ上で同時に実行することにより性能向

上を図る．その一方式として，Simultaneous Multi-

threading（SMT）アーキテクチャがある．これは複

数の命令流を演算器などのハードウェアリソースを共

有しながら並列に実行することで，実行ユニットを有

効活用し，性能向上を図るアーキテクチャである．

従来のオペレーティングシステム（OS）では，CPU

などの実際に計算を行う実体をカーネルが管理してい

た．たとえば，SMP計算機では，CPUの個数の計算
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実体をカーネルが管理し，UNIXでいうプロセスなど

をそれぞれの計算実体に割り当てる．1チップに複数

の実行実体を持つマルチスレッドアーキテクチャプロ

セッサを従来の方法で管理しようとすると，1チップ

上に複数のプロセスが動作することになり，ワーキン

グセットが増大する．また，その実行単位にスレッド

（または軽量プロセス）を割り当てることを考えると，

その操作のためにはカーネルへ制御を移さねばならず，

効率に問題がある9)．

そこで本研究では，マルチスレッドアーキテクチャ

を有効に活用し高速にスレッド制御を行い，OS と

連携することで効率の良いスレッド管理を可能にす

るユーザレベルスレッドライブラリを考案し，実際

にMULiTh（Userlevel Thread Library for Multi-

threaded architecture）というスレッドライブラリを

作成した．MULiThは，マルチスレッドアーキテク

チャプロセッサ上で動作し，ユーザレベルで実行実体

の管理を行い，スレッドの並列実行を実現する．ス

レッドライブラリのインタフェースは POSIXスレッ

ド仕様2)とした．また，我々が MULiThと並行して

研究開発しているオンチップマルチスレッドアーキテ

クチャ用 OS Futureと協調することで，効率的なス

レッドスケジューリングを実現する．マルチスレッド

アーキテクチャプロセッサについても，これらシステ

ムソフトウェアを効率良く実装できるよう設計を進め

ている8)．

本論文では，2章で対象とするプロセッサアーキテ

クチャについて述べる．3章でマルチスレッドアーキ
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PCS_BLOCK

PCS_NORMAL

Halt State
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Blocked State
(labeled by LTN)

Normal State
(labeled by LTN)

図 1 実スレッドの状態遷移
Fig. 1 Architecture thread state chart.

表 1 OChiMuS PE のスレッド制御命令
Table 1 OChiMuS PE thread control instructions.

命令 説明
PALLC dr,sr0,sr1 LTN を sr0，開始番地を sr1 として，論理スレッドを割り当てる
PDALL dr,sr sr で指定した論理スレッドを開放する
PBLK dr,sr sr で指定した論理スレッドを一時停止させる
PUBLK dr,sr sr で指定した論理スレッドの一時停止を解除する
FWD dr,sr0,sr1 sr0 で指定した論理スレッドに sr1 のレジスタ値を転送する

* dr: destination register．制御命令の結果が返る． sr: source register

テクチャにおけるスレッドライブラリの課題を述べる．

4章でスレッドライブラリの実現について述べ，5章

で OSとの連携について述べる．6章で評価を行う．

2. OChiMuS PE

MULiThは，筆者らが研究，開発を進めているオン

チップマルチスレッドプロセッサアーキテクチャであ

る OChiMuS PEというプロセッサ上で実装する．本

プロセッサについての詳細は文献 8)を参照されたい．

OChiMuS PEは，MIPSアーキテクチャをベース

とした SMTアーキテクチャプロセッサであり，マル

チスレッドをサポートするためのモジュールや命令を

新たに拡張したものである．将来的には，本プロセッ

サを 1つのエレメント（PE: Processing Element）と

し，この PEを同一チップ上に複数搭載したオンチッ

プマルチ SMT（OChiMuS）アーキテクチャとするこ

とを検討している．このため，ここで示すアーキテク

チャによるプロセッサを OChiMuS PEと称する．

OChiMuS PEは，1つのプロセッサで複数の実行

命令流を並列実行可能であり，1つの命令流を処理す

る単位を実スレッド（AT: Architecture Thread）と

呼ぶ．OChiMuS PEは複数の実スレッドを有してい

る．各実スレッドは汎用レジスタなど，並列実行に必

要なハードウェアリソースを個別に持つ．また，実ス

レッドは図 1 で示す状態を持ち，表 1 で示す命令に

よってこの状態を制御する．

1つの実スレッドは PALLC命令によって動的に論理

スレッド番号（LTN）を設定され，1つの論理スレッド

として割り当てられ，ソフトウェアは論理スレッド番

号によって実スレッドを操作することができる．PALLC

以外のスレッド制御命令は，LTNで論理スレッドを

指定して実行する．たとえば PBLK命令は指定した論

理スレッド番号を持つ実スレッドの状態を PCS BLOCK

にし，実スレッドの実行を一時停止する．逆に PUBLK

命令で PCS NORMAL 状態へ復帰し，実行を再開する．

また，PDALL命令は実スレッドを PCS HALT 状態へ戻

し，解放する．FWD命令はレジスタ値を転送する．これ
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らの命令で指定した実スレッドがない場合，デスティ

ネーションレジスタにエラーの値を書き込む．LTNは

各実スレッドの専用レジスタに保持されているため，

レジスタへのアクセスと同等に LTNを取得すること

ができる．また，スレッド制御命令は 1サイクルで実

行することができる．

SMTアーキテクチャでは，ALUなどの実行ユニッ

トはプロセッサ中のすべての実スレッドで共有される．

もし複数の実スレッドが同じ実行ユニットを利用しよ

うとした場合は，競合が起こるため調停が必要となる．

SMTプロセッサとして現在製品化されている Intel

社の Xeonプロセッサ3)では，1プロセッサに 2個の

実スレッドを持ち，仮想的に 2CPU の SMP 計算機

として動作するため，従来の SMP向け OSを実行可

能である．この方式では，1つの実スレッドに 1つの

プロセスを割り当てられるため，1プロセッサで扱う

ワーキングセットが従来に比べて広がり，キャッシュ

ミスや TLBミスが多発する．また，実スレッドをカー

ネルで管理すると，実スレッド制御を行うにはシステ

ムコールが必要となり，効率に問題がある9)．

これらの検討の結果，OChiMuS PE上で動作する

すべての実スレッドは 1つのプロセスに属し，アドレ

ス空間を共有する．そして，実スレッドの管理はユー

ザレベルで行うこととし，スレッド制御命令は，特権命

令ではなく，ユーザレベルでも実行可能な命令とした．

3. マルチスレッドアーキテクチャにおけるス
レッドライブラリの課題

本章では，マルチスレッドアーキテクチャにおける

スレッドライブラリの課題を，従来のスレッド管理機

構と比較し考察する．

3.1 スレッドの管理

従来のスレッド管理機構には，(a)カーネルレベルで

実現する方法と，(b)ユーザレベルで実現する方法7)，

それらを組み合わせた (c) 2レベルスレッド管理11)が

ある．(a)は，スレッドの管理をプロセススケジュー

リングと同様に行うことで実現可能である．しかし，

スレッド制御のオーバヘッドが大きく，スレッドスケ

ジューラは OSで単一となり，柔軟なスケジューリン

グができない．(b)はスレッド制御が軽量に行え，プ

ロセスごとに最適なスケジューラを用意することがで

きる．しかし，単一の実行実体しか利用できないため，

並列実行可能なスレッドを提供できない．(c)は (a)，

(b)の特徴を組み合わせ，効率の良い柔軟なスレッド

管理を可能にする．しかし従来の方式では，割り当て

る実行単位はカーネルが管理していたものを利用して

いた．OChiMuS PEではユーザレベルでプロセッサ

の実スレッド制御・管理が可能であるため，これを有

効に活用する方式が必要となる．

MULiThでは，ユーザレベルで動作するスレッド

管理を行うため，(b)と同様の利点がある．また，実

スレッドの管理もMULiThで扱うため，並列実行可

能なスレッドを実現することができる．性能向上のた

めには，プロセッサ上のすべての実スレッドを動作さ

せ，処理の並列度を向上することが求められる．また，

実スレッドの管理も含めたスレッドの管理コストはで

きるだけ低く抑える必要がある．

3.2 排他制御・同期機構

排他制御・同期機構を実装する場合，従来はスピン

ロックかスレッド切替えを用いて実装するのが一般的

である．スピンロックではロックが解放されるとすぐ

にロック獲得の処理へ移ることができるという利点が

ある．しかし，ロック変数が格納されているメモリ参

照を繰り返すため，メモリアクセスが頻発し，他の実

スレッドの実行を妨げる可能性がある．スレッド切替

えは，他の待ち状態のスレッドへ処理を移すことで全

体の性能を向上させることができる．しかし，この方

式は実行コンテキストの復帰と退避を行うため，オー

バヘッドが大きい．MULiThではこれらの問題を回

避し，効率の良い制御方式を検討する．

3.3 OSとの協調

ユーザレベルでのスレッド管理には次の問題がある．

1つは I/Oに関するシステムコールやページフォー

ルトなどでカーネル内での実行がブロックするような

ケースである．理想的には，あるスレッド Aがカー

ネル内でブロックした場合，Aの代わりに待ち状態の

スレッド Bをレジュームしたいという場合がある．し

かし，ユーザレベルでスレッドを管理しているため，

カーネルはスレッド Bへ切り替えることができない．

また，スレッドをプリエンプティブにすることが困

難である．これは，横取りのタイミングを知ることが

ユーザレベルのみでは不可能であるためである．

これらの問題を解決するために，安倍らの研究6),7)

では，スレッドの横取りには SIGALRMによるシグナ

ル通知を利用し，ブロックするような入出力は I/Oプ

ロセスを独自に生成する方式が提案されている．しか

し，これらの方式では移植性は向上するがオーバヘッ

ドが大きい．

別の解決法として，OSと協調してスケジューリング

を行う研究1),4),10)がなされている．たとえば，Sched-

uler Activations 1)は，カーネル内で起こった事象を

ユーザスケジューラに通知することで効果的なスレッ
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User Level

MULiTh(Library)

Processor(Hardware)

OChiMuS PE

Run Run Run Run Ready Ready Free Free
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Future(OS)

図 2 スレッドライブラリと OS，プロセッサを含めた全体像
Fig. 2 The system structure with a thread library, operating system and processor.

ドのスケジューリングを実現している．効率的なスレッ

ドスケジューリングを行うためには，このようなカー

ネルとユーザレベルとの情報伝達を，できるだけ高速

に行うことが要求される．

3.4 スレッドライブラリの課題

前節までで述べたように，マルチスレッドアーキテ

クチャに要求される点をまとめると次のようになる．

• 軽量なスレッド管理
• 新たな排他制御・同期機構
• 効率的な OSとの協調，特にカーネルとユーザレ

ベルでの情報の受け渡し

4. マルチスレッドアーキテクチャにおけるス
レッドライブラリ

前章で述べた考察をもとに，MULiThをどのよう

に設計・実装したかについて述べる．

4.1 MULiThの概要

MULiThはスレッド処理機構を提供するユーザレ

ベルスレッドライブラリである．

図 2は，提案するシステムの全体構成を示している．

従来のスレッドライブラリとは違い，プロセッサ，つ

まり複数の実スレッドをスレッドライブラリが管理す

る．これにより，効率的なスレッド管理を可能にする．

スレッドは実スレッド数以上生成可能であり，スレッ

ドライブラリはスケジューリングによりスレッドを複

数の実スレッドに割り当て，それらを並列実行させる．

プログラミングインタフェースは，POSIX スレッ

ド（Pthread）2) の仕様に準拠したものを提供する．

Pthreadはスレッドライブラリの規格としては標準的

なものであり，アプリケーションソフトウェアのソー

スレベルでの互換性を提供する．

Pthread関数により，スレッドの生成，削除，排他

制御，同期機構などを提供する．スレッドの制御は，

OChiMuS PEのスレッド制御命令を利用することで，

高速に行う．

また，OSと協調して動作することで，カーネル内の

ブロッキングの問題について回避し，プリエンプショ

ンのあるスレッド管理を実現している．これについて

は 5章で述べる．

4.2 スレッド管理

各スレッドは，それぞれスレッド 管理ブロック

（ThMB: Thread Management Block）を持つ．

ThMBは，スレッドを中断したときのコンテキスト

の退避領域と，そのスレッドの属性を保存するための

領域を持つ．現状では，ThMBはスレッドライブラ

リが静的に保持する．

MULiThでは，各スレッドの ThMBの先頭アドレ

スを，そのスレッド識別子として利用する．各スレッ

ドがそれぞれ個別の ThMBを保持するので，その先

頭アドレスも互いに違うものとなるため，識別子とし

て利用できる．

スレッド識別子をプロセッサのスレッド制御命令に

必要な LTNとする．こうすることで，ハードウェア

の実スレッド管理とソフトウェアのスレッド管理を一

元化することができる．また，LTNがスレッド識別子

であると定義できる．LTNは，プロセッサの専用レ

ジスタに格納されるため，レジスタアクセスと同等の

コストで取得することができる．これより，自スレッ
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図 3 プロセッサ命令を利用したスレッドの生成
Fig. 3 Creating a new thread using Processor Instruction.

ドのスレッド識別子を取得する pthread_self関数を

軽量に実装することができる．これは，スレッド制御

処理において必要なので，この取得が軽量に実装され

るとスレッド制御処理全体が高速に実行できる．

実スレッドの数以上のスレッドを生成した場合，そ

のスレッドは待ちスレッドリストへとつなげられ，ス

ケジューリングの対象となる．現状では，スレッドス

ケジューリングは FIFOとして実装している．

4.3 スレッドの生成と削除

スレッド生成 　スレッドを生成する処理，すなわち

pthread_create関数を実行すると，プロセッサの実

スレッド割当て命令 PALLCを実行する．これが成功す

れば，生成されたスレッドは実スレッドとして実行さ

れる．失敗した場合，そのスレッドを待ちスレッドリ

ストへ格納する．

手順としては，次のようになる．

( 1 ) 未使用の ThMBのアドレス（LTN）を 1つ得

る（失敗ならスレッド数制限による生成失敗）．

( 2 ) PALLC命令を実行する．

( 3 ) ( 2 )が成功ならば，FWD命令で初期値の設定を

行い，PUBLK命令でそのスレッドを実行させる

（生成成功）．

( 4 ) ( 2 )が失敗ならば，開始コンテキストを設定し，

待ちスレッドリストへ格納する（生成成功）．

図 3 は，スレッド T1がスレッド T2を生成する様

子を示している．

図 3 の (i)は生成手順の (3)の動作を示す．PALLC

命令は，状態が PCS HALT の実スレッドがあれば，そ

れに対し指定した LTNに割り当て，その実スレッド

の状態を PCS BLOCK にする命令である．ここでは図

中 AT2で示している実スレッドが PCS HALT であるた

め，PALLC命令は AT2を対象に割当てを行う．AT2は，

LTNを T2に設定され，PCS BLOCK になる．スレッド

T1はスレッド T2に対し，スレッド T2実行開始時の

初期設定として FWD 命令によりレジスタ値の転送を

行う．その後 PUBLK命令を発行し，スレッド T2の実

行を開始する．これにより，並列実行する実スレッド

が 1つ作られることになる．これらの制御はプロセッ

サ命令を利用して行うため，高速に実行することがで

きる．

図 3 の (ii)は，(4)の動作を示しており，PCS HALT

状態の実スレッドが存在しないため，PALLC命令が失

敗している．この場合，スレッド T2の ThMBに実行

開始のためのコンテキストを設定し，待ちスレッドリ

ストへ格納する．これは，従来のユーザレベルで行う

スレッド管理と同様である．PALLC成功時に比べ，コ

ンテキストの保存など，メモリアクセスが増える．

スレッド削除 　スレッドの削除は，pthread_exit

関数が呼ばれるか，スレッドの開始ルーチンからリ

ターンしたときに起こる☆．

削除処理は，次の順序で行う．

( 1 ) 空き LTNリストに自スレッドの LTNを格納

( 2 ) スレッドスケジューリング

( 3 ) スレッド切替え

空き LTN リストに自スレッドの LTNを格納する

ことで，その LTN および ThMBを再利用すること

ができるようになる．次に動作させるスレッドをスケ

ジューリングにより決定し，スレッド切替えを行う．

次に動作するスレッドが存在しなかった場合（待ち

スレッドがない場合），その実スレッドを PDALL命令

により停止する．ユーザレベルでこの命令を実行し実

スレッドを停止するため高速に動作する．

自発的にスレッドを切り替えたい場合，つまり

pthread_yield 関数ではスレッドスケジューラを起

動することにより，他の待ちスレッドへ切り替わる．

また，スレッド生成，削除に限らず，スレッド制御

は各実スレッドで並列に行うことを可能にしている．

このために一部のクリティカルセクションでは，MIPS

プロセッサの LL，SC命令を利用して排他制御を適宜

行っている．

4.4 排他制御，同期機構

スレッドの排他制御，同期機構ではスレッドの実行

をブロックする場合がある．

( 1 ) pthread_mutex_lock関数でロックが獲得でき

ないとき

( 2 ) pthread_join関数で対象スレッドが終了する

ことを待つとき

( 3 ) pthread_cond_wait 関数で条件変数に対する

☆ 厳密には，デタッチされたスレッドでない場合，そのスレッドが
pthread join によって合流された時点で削除が行われる．
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(ii) Thread Switching
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Scheduling T3
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AT2
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AT2

AT1
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T2(Lock owner)

T2(Lock owner)

T2(Lock owner)

図 4 Mutex Lock の方式比較
Fig. 4 Comparison of the methods of Mutex Lock.

合図を待つとき

従来のスレッドライブラリでは，( 1 )はスピンロッ

クかスレッド切替え，( 2 )，( 3 )ではスレッド切替えを

用いて実装するのが一般的であるが，本研究ではスピ

ンロックは行わず，スレッド切替えも可能ならば用い

ない，効率の良いブロックを実現する手法を提案する．

OChiMuS PEでは，実スレッドの状態を PCS BLOCK，

つまり一時停止状態にする命令 PBLK，それを解除す

る PUBLK命令がある．MULiThではこれら命令を利

用して，スレッドのブロックを実現する．

図 4では，スレッド T1が pthread_mutex_lock関

数によってロックを獲得しようとしたが，スレッド T2

がすでにロックを獲得しているため，スレッド T1の

実行をブロックする必要がある場合の動作を示してい

る．図 4 の (i)はスピンロックを行う様子，(ii)では

スレッド切替えによるブロックを示している．(iii)が，

本研究で提案する方式である．ブロックするスレッド

T1が自分自身を対象に PBLK命令を発行し，実スレッ

ドの状態を PCS NORMAL から PCS BLOCK に遷移する．

スレッド T2がロックを解放する際，ロック解放を待っ

ているスレッド T1に対して PUBLK 命令を発行する．

そこで，スレッド T1は通常状態へ戻り，実行を再開

する．PUBLK命令が失敗したときには，そのスレッド

はスレッド切替えによってメモリに退避されていたこ

とが分かり，スレッド T1を待ちスレッドリストへ登

録することにより，スレッド T1のブロックを解除す

ることができる．

なお，MULiThでは，ブロック状態のスレッドを

ロック変数により管理するように実装した．あるロッ

ク変数について，どのスレッドがブロックしているか

という情報は，ロック変数を参照することにより知る

ことができる．

本方式の利点は，スピンロックのようにループによ

るメモリアクセスなどを頻発せず，CPU資源を利用

しないので，他の実スレッドの動作を阻害することが

ない．また，PUBLK命令 1つを発行するだけですむた

め本方式でも高速にブロックからの復帰が行える．ま

た，スレッド切替え時に発生するコンテキストの保存

のようなオーバヘッドもないため，高速に動作する．

提案した方式では，スレッドのブロックが発生した

ときに実スレッドを必ずブロックするようにすると，

すべての実スレッドがブロック状態となる危険性があ

る．また，この方式によるブロックは実スレッドを 1

つ占有してしまい，スレッドの並列性を損う．そのた

め，レジューム可能なスレッドが存在する場合はその

スレッドへ切替えを行うようにした．

しかし，ブロックした時点で待ちスレッドがなかっ

たとしても，ブロックした後に他の実スレッドによっ

てスレッド生成が起こった場合，このブロック状態の

実スレッドには生成したスレッドを割り当てることが

できず☆，並列性を損なう可能性がある．

この問題点を解決するにはいくつかの方法があるが，

ユーザレベルのみで対処しようとすると，大きなコス

トがかかることが分かった．そのため，この問題を OS

との協調機構を利用して解決する．この対処について

は次章で述べる．

5. OSとの協調

Futureは，筆者らが研究を進めているマルチスレッ

ドアーキテクチャ専用の OSであり，MULiThと協

調動作する．本章では Future の概略と MULiThと

の協調について述べる．

5.1 Futureにおけるプロセス

Futureでは，プロセスは各種資源を割り当てる単

位であり，プロセッサを仮想化したものと定義される．

資源はたとえばアドレス空間であり，I/O資源である．

Futureで仮想化するプロセッサとは，OChiMuS PE

全体であり，各実スレッドの仮想化はユーザレベルス

レッドライブラリであるMULiThが行う．このプロ

セスが複数存在し，カーネルがこれらのプロセスを切

り替えて実行する（図 2）．

Futureによるプロセス切替えは次の手順で行う．す

なわち，動作中の実スレッドのコンテキストの退避，

保存していた実スレッドのコンテキストの復帰，であ

る．複数存在する実スレッドはアドレス空間を共有す

☆ PALLC 命令が対象とするのは，PCS HALT の実スレッドの
みである．
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るので，切替えは並列に実行される．

5.2 Kernel Notification

MULiThは，Futureと協調動作することで効率的

なスレッドスケジューリングを可能にする．この協調

機構をKernel Notificationという．これは，カー

ネルで起こった事象をユーザレベルへ伝える機構を提

供する．

通知する事象は次のとおりである．

( 1 ) システムコール中，カーネル内でブロックする

必要がある場合

( 2 ) ページフォールトなど，カーネル内でブロック

する必要がある場合

( 3 ) ブロックしていたスレッドが再開した場合

( 4 ) シグナルが発生した場合

たとえば I/O に関するシステムコールを実行中，

カーネル内でそのスレッドがブロックした場合を考え

る．カーネルはアップコールによりユーザレベルの手

続きを起動する．この手続きをKernel Notification

Handler（KNH）という．KNHには，ブロックした

スレッドの識別子（LTN）と，KNHへジャンプした

理由（この場合はシステムコール中でのブロック）な

どが渡される．KNHでは，これらの情報をもとにス

レッドスケジューリングを行う．

このとき，事象が発生する前のスレッドのコンテキ

ストをどのように KNHに渡すかが問題となる．スケ

ジューラアクティベーション1)ではカーネルがその領

域を用意していた．また，猪原らの研究10)では，C-

areaというユーザスケジューラとカーネルの共有領域

を用いて通知を最適化した．本研究では，スレッドの

実行コンテキストを MULiThが管理するそのスレッ

ドの ThMBのコンテキスト保存領域へ直接格納する．

システムコールや例外が発生し，カーネルへ遷移す

る場合，カーネルはその実行コンテキストを退避する

必要がある．従来の OSでは，カーネルアドレス空間

の領域にそのコンテキストを退避していたが，Kernel

Notificationではユーザレベルの ThMBのコンテキ

スト退避領域にそれを格納する（図 5）．この方式は，

実スレッドが LTNを持っており，LTNが ThMBの

先頭アドレスを指すことを利用している．

従来の Scheduler Activations や C-areaを利用す

る方式では，ThMBに相当するスレッドライブラリ

が管理する領域へ，ユーザスケジューラが OSから渡

された実行コンテキストをコピーする必要があった．

本方式では，このようなコピーが不要になるため，効

率的に OSからの通知を受け取ることができる．

Kernel Notification

User Level

Kernel Level

図 5 Kernel Notification の処理の流れ
Fig. 5 A flow of Kernel Notification.

5.3 プリエンプティブなスレッド切替え

OChiMuS PEでは，プロセス切替えはアドレス空

間の遷移と，プロセッサ内のすべての実スレッドのコ

ンテキストの退避と復帰を保証することである．Ker-

nel Notificationによるシステムでは，コンテキスト

の復帰は KNHで行うことでプロセス切替えの間隔で

すべての実スレッドに対し Kernel Notificationが発

行されることが保証される☆．

本機構によるスレッドのプリエンプションは，通常

のプロセス切替えのコストに加え，KNHの処理，お

よびスレッドスケジューリングのオーバヘッドのみで

あるため，軽量に実装することができる．これは，プ

ロセス切替えでのコンテキスト退避・復帰とスレッド

切替えのコンテキストの退避・復帰を多重化するため

である．

5.4 ブロック，停止している実スレッドの扱い

前節で述べたように，プロセス切替えが起こるとす

べての実スレッドが KNHを実行する．これは，実ス

レッドの状態が PCS BLOCK，PCS HALT のスレッドも，

同様に KNHへジャンプすることを保証する．

この機構により，プロセス切替えのタイミングでブ

ロック状態の実スレッドに他の待ち状態のスレッドを

割り当てることができ，4.4節で述べた PCS BLOCK の

実スレッドが長時間残ってしまうという問題点につい

て，少なくともプロセス切替えの間隔以上残らないよ

うに改善できる．

しかし，プロセス切替えの間隔が長い場合にはこの

問題が解決できない可能性がある．これを解決するた

めには，システムコールで強制的にプロセス切替えを

発生させるなどの方式が考えられる．

5.5 OSとの競合回避

OSとスレッドライブラリが同一の ThMBを共有

するため，競合が発生する可能性がある．たとえばス

☆ 競合回避中の状態を除く．
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User Level

Kernel Level

図 6 Kernel Notification の OS との競合回避
Fig. 6 Avoiding contention with OS at Kernel

Notification.

レッドライブラリが ThMBに対して退避を行っている

とき，例外などが発生しカーネルも ThMBへ実行コ

ンテキストを退避すると，ユーザレベルで退避中だっ

たコンテキストは上書きされてしまう．このようなこ

とが起こらないよう，ThMBへのアクセスの競合を

回避しなければならない．

本研究では，競合回避の方法として，ユーザレベル

で ThMBにアクセスする必要がある場合，実スレッ

ドの LTNを特別な値とすることで解決した．ここで

は，その特別な値を 0とする．

スレッドライブラリが ThMBに対してアクセスす

るとき，実スレッドの LTNを 0に設定する．LTNが

0の実スレッド上でカーネルへドメイン切替えが起こっ

た場合，コンテキストの退避先をカーネル内に用意し

た領域を利用する．また，復帰時は KNHへとぶこと

をせず，カーネル内に退避したコンテキストで復帰す

る（図 6）．

本手法により，スレッドライブラリと OSの ThMB

への競合を防ぐことができる．

6. スレッドライブラリの評価

ここでは MULiThの実行速度について述べる．

本評価は筆者らが作成している実行駆動型シ

ミュレータMUTHASI（MUltiTHreaded Architec-

ture SImulator）8) を用いて行った．MUTHASI は

OChiMuS PEをシミュレートし，プロセッサのパラ

メータについて容易に設定可能となっている．また，

実スレッド数を 1に設定すると，通常の MIPSプロ

セッサの挙動を示す．なお，本論文ではキャッシュを

機能せずに評価を行った．

プログラムの作成は binutils-2.13☆，gcc-3.2☆☆，

☆ OChiMuS PE のスレッド制御命令を利用可能にしたもの．
☆☆ 最適化オプションは -O3 を設定した．

図 7 並列実行した結果
Fig. 7 A result of parallelized execution.

表 2 スレッド制御の性能
Table 2 The thread control performance.

評価項目 (1) 提案方式 (2) 従来方式
または (1) が利用
できない場合 (*)

スレッド生成 84 (74) 135 (102)

スレッド削除 51 (42) 223 (126)

同期 202 (95) 847 (515)

(1) 提案方式 (2) Spin Lock

排他制御 (短時間) 972 982

排他制御 (長時間) 41,461 46,656

(1) 提案方式 (2) 従来方式
プリエンプション 523 (341) 878 (718)

OS からの通知 373 (256) 522 (418)

* スレッド制御命令が失敗した場合，または利用できない場合
単位は総実行サイクル数（かっこ内は実行命令数）

newlib1.9.0を用いた．MULiTh自体の機能はスレッ

ドの生成，削除，同期，排他制御の基本動作について

実装した．スレッド制御の詳細な設定については現状

ではサポートしていない．

6.1 並列実行による高速化の評価

図 7 は，平均画素法による画像縮小プログラムを

MULiThの Pthread インタフェースを利用してマル

チスレッド化したプログラムの実行結果である．実ス

レッドの数が 1の場合，従来のスーパースカラアーキ

テクチャプロセッサ，それ以外がマルチスレッドアー

キテクチャによる並列実行した結果となっている．

スレッドの並列実行によって，処理速度を向上させ

ることができたことが確認できる．

6.2 スレッドライブラリの評価

表 2は，スレッドライブラリの各操作の性能を測定

した結果である．シミュレータの実スレッド数を 4に

して評価を行った．以下，各測定項目について述べる．

評価に利用したシグナル機構，Scheduler Activa-

tions機構については，カーネルからの通知機構部分
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のみを実装した．

• スレッドの生成
(1)は PALLC命令が成功した場合，(2)は従来の

スレッドライブラリの動作，または PALLC命令が

失敗したときの動作である．(2)では実際に生成

したスレッドが動作するには，加えてスレッド切

替えのオーバヘッドがかかる．PALLC命令が成功

して新たなスレッドが実スレッドとして割り当て

られたとき，処理の多くがレジスタアクセスのみ

ですむため，高速にスレッドを生成できることが

分かる．

• スレッドの削除
(1)は，待ちスレッドがない場合の PDALL命令に

よるスレッド削除，(2)は従来のスレッド削除に

おける他のスレッドへの切替え，またはMULiTh

においてのスレッド切替えを示している．PDALL

を実行する (1)では，スレッドの削除が 1命令で

すむので非常に軽量である．

• 同期
(1)はプロセッサのブロック状態を利用した方式，

(2)は従来のスレッド切替えによる方式の結果であ

る．また，MULiThでも，待ちスレッドがある場

合は (2)の動作を行う．提案方式では，コンテキ

ストの退避と復帰を行わないので，スレッド切替

えを行う場合に比べて，4倍の性能向上となった．

• 排他制御
ロック獲得のための待ちに，(1)はプロセッサの

ブロック状態を利用した方式，(2)はスピンロッ

クを利用した方式である．短時間，長時間とは，

クリティカルセクションの長さである．短時間の

処理では，違いはあまりみられない．しかし，長

時間排他制御による保護を行うと，スピンロック

の利用は性能が落ちている．これは，スピンロッ

クによって，他の実スレッドの実行を妨げている

ためであり，提案する方式の有用性が確認できた．

• プリエンプション
(1)は提案するKernel Notificationによる非同期

のスレッド切替え，(2)は UNIXのシグナル通知

によるプリエンプションである．提案するKernel

Notificationでは，従来のシグナル機構における

何度かのコンテキストのコピーが行われないため，

プリエンプションが効率的に行われている．実際

のシステムでは，プロセス切替えとスレッド切替

えのコンテキストの退避・復帰を多重化するため，

より高性能となる．

• OSからの通知

(1)は提案するKernel NotificationによるOSか

らの通知，(2)は Scheduler Activations機構，特

にそれを効率的に行うC-area 10)による通知を実

装し，比較した．Kernel Notification ではスケ

ジューラ内でのコンテキストのコピーが行われな

いため，高速に実行することができている．特に

メモリアクセスが少なくなるため，キャッシュを

有効にした際には効果があると考えられる．

7. ま と め

本論文ではマルチスレッドアーキテクチャにおける

スレッドライブラリについて考察，実現し，それを評

価した結果を示した．

評価の結果，スレッドをプロセッサが複数持つ実ス

レッドに割り当て，並列実行させることで性能を向上

させることができることが分かった．また，プロセッ

サのスレッド制御命令を利用し，軽量なスレッド制御

が行えることが確認できた．

本論文では OChiMuS PEと Futureの利用を前提

として議論を行ったが，本研究での提案はこのアー

キテクチャのみに限定されるものではない．たとえば

OChiMuS PE では MIPS アーキテクチャを採用し

ていたが，実スレッドの制御を可能にするアーキテク

チャであれば，ベースとなるアーキテクチャは問わな

い．たとえば Xeonプロセッサが実スレッド管理制御

をユーザレベルで可能にすれば，本研究での提案を適

用することができる．また，OSは今後 Linuxなどに

マルチスレッドアーキテクチャ向けプロセス管理を実

装し，MULiThと協調動作の実現させる予定である．

今後の課題として，OChiMuSプロセッサの最終的

な目標である，OChiMuS PEを複数オンチップに搭

載するOChiMuSチップについての構想を，プロセッ

サ，システムソフトウェア双方の視点から考察してい

く．また，スレッドスケジューラについて SMTプロ

セッサに適した方式の研究5) などを MULiThに適用

できないか，またそれ以外の効果的なスレッドスケ

ジューリングの方式はないか考察したい．

本提案は，Futureと連携し，実用的なアプリケー

ションを動作させることで，効果を発揮することが期

待できる．今後，より現実的な環境による評価を通じ

てその可能性を明らかにしていきたい．
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