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広域ソフトウェア分散共有メモリ機構を支援する最適化手法

丹 羽 純 平†

近年，SuperSINET をはじめとする超高速ネットワークが急速に普及しつつあり，超高速WAN
で接続された計算機を並列計算機資源として使用する広域計算が次世代計算プラットフォームとして
注目を集めつつある．広域計算のモデルとして，プログラミングの容易性から，共有メモリモデルを
選択した場合に，超高速WAN上で共有メモリ型並列プログラムを高速に実行できるかどうかが鍵と
なる．本稿では，超高速WAN上のソフトウェア分散共有メモリ機構（広域ソフトウェア分散共有メ
モリ機構）を効率良く実現する最適化方式を提案する．最適化コンパイラによる静的解析と効率的な
ランタイムライブラリを組み合わせることで，遠隔メモリアクセスのレイテンシを削減し，スケーラ
ブルな共有メモリを提供する．コンパイラとランタイムライブラリのプロトタイプを作成し，Comet
delay/drop を用いた擬似広域環境上の実験により，提案した方式の有効性を検証する．

Techniques for Optimizing Software DSM System on WAN

Jumpei Niwa†

Recent progress in high-speed and high-bandwidth backbone networks such as SuperSINET
has led to computer clusters over wide-area network (WAN), called global computing systems.
On global computing systems, the shared-memory programming model makes it much easier
for programmers to write parallel applications than the message-passing model. The question
is whether or not shared-memory parallel programs can run on global computing systems ef-
ficiently. This paper proposes techniques for optimizing software distributed shared memory
(S-DSM) on global computing systems. Both the compiler optimization and the run-time
optimization make the latency of remote-memory access small and provide scalable shared
memory. These techniques for optimizing S-DSM system have been implemented, and they are
evaluated through the experiments under pseudo WAN environment using Comet delay/drop.

1. は じ め に

近年急増している新世代 E-Scienceアプリケーショ

ンは，大量の計算機パワーを必要としており，従来の

スーパコンピュータを多少増強した程度では扱いが困

難であり，コストパフォーマンスの点からも非現実的

である．コストパフォーマンスの面では，研究機関内

にある計算機資源をネットワークで接続した LANク

ラスタが優れているものの，計算機パワーそのものが

不足している．

一方，ネットワーク技術の進歩やスイッチング技術

の向上により，SuperSINETをはじめとした国内超高

速バックボーンネットワークは急速に整備されてきた．

そして，国際間の超高速バックボーンネットワークも

整備されつつある．

その結果，研究機関の計算資源を超高速ネットワー
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クで接続し，計算資源を広域的に利用する次世代実験

科学のための計算プラットフォームがコストパフォー

マンスの面からも現実味を帯びたものになりつつある．

広域環境にある計算機資源を十分に活用するには，

ユーザ自ら並列プログラムを記述することが求められ

る．共有メモリモデルは逐次計算のモデルの自然な拡

張であり，メッセージパッシングモデルに比べて，並列

プログラムを記述しやすいという利点を持つ．もちろ

ん，最適化コンパイラが，共有メモリモデルに従って記

述された並列プログラムを，inspector-executor機構

を用いて直接メッセージパッシングコード（分散計算機

上のコード）に変換することは可能である．しかし，コ

ンパイラの解析は複雑であり1)，packing/unpacking

にともなう不要なメモリコピーやアドレス変換のオー

バヘッドが問題になる4)．実行時にシステム全体で仮

想的に共有メモリ機構を提供すれば，アプリケーショ

ンが共有アドレスを直接扱うことができるので上記の

問題を回避できる．

そこで，分散環境で実行時に共有メモリを提供する機
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構：ソフトウェア分散共有メモリ機構（S-DSM）12),13)

が必要となってくる．もちろん，効率の良い S-DSM

を構築できるかどうかがが鍵となるわけだが，LAN

上の分散環境では，オペレーティングシステムの支援

と最適化コンパイラの支援とランタイムの支援があれ

ば，高性能な S-DSMを構築することが可能であるこ

とが示されてきた16),23)．

この結果から，超高速WAN上であっても，最適化

コンパイラとランタイムの支援があれば，効率の良い

S-DSMを構築し，共有メモリモデル型並列プログラ

ムを効率良く実行できると考察した．もちろん，WAN

は LANと比較して様々な問題をかかえている．WAN

のレイテンシは LANのそれより非常に高く，WAN上

で動作させる必要のあるアプリケーションは大規模な

ものであり，大量の共有メモリを必要とする．そこで，

遠隔メモリアクセスのレイテンシを削減し，スケーラ

ブルな共有メモリを可能にするユーザレベル最適化技

術（コンパイラ，ランタイム）が必要になる．

本稿の構成に関して以下に述べる．2 章において，

広域分散共有メモリ機構について概観し，それを効率

良く動作させる最適化技法を提案する．3章において，

各最適化技法の実現方式に関して詳細に記述する．4

章において実験環境ならびに実験結果を述べ，提案し

た方式の有効性を評価する．5章において関連研究を

紹介し，6章においてまとめを行う．

2. 広域ソフトウェア分散共有メモリ

本機構は，LAN上のコンパイラが支援するS-DSM：

ADSM 20) と UDSM 14) を，WAN上で効率良く動作

するように拡張した機構：WDSMである．まず，基

盤となっているADSMとUDSMについて概観し，次

にWDSMのデザインに関して述べ，それを実現する

最適化技法を提案する．

2.1 基盤となる機構——コンパイラが支援する

S-DSM

最適化コンパイラが明示的に並列に書かれたプログ

ラムのソースを直接解析して，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．

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．

• Asymmetric DSM（ADSM）20)

– 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

– 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適用

– 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

• User-level DSM（UDSM）14)

– ノード間の通信オーバヘッドを最小にするために，

コヒーレンス単位はユーザ定義のセグメント

– 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はすべて，ユーザレベルの

コードで実現される．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を適用

– コヒーレンス管理コードのオーバヘッドをいかに

おさえるかが問題

2.2 デ ザ イ ン

WDSMは，ADSM/UDSMと同様にコンパイラが

支援する S-DSM であることに変わりはない．また，

コヒーレンス管理プロトコルも ADSM/UDSM と同

様に，マルチライタで，AURC 9)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プロト

コル18),20) を採用する．

ユーザは実行環境（LAN もしくはWAN）を意識

せずに，緩和されたモデル（LRCモデル12)）に基づ

いて共有メモリ型並列プログラムを記述する．それを

コンパイラが直接解析して，共有メモリアクセスを検

知して，それにともなうWAN用のコヒーレンス管理

コード（2.4 節）を明示的にソースコードに埋め込む．

最適化コンパイラが静的に，LAN用だけでなく，後述

するWAN用の最適化を施すところがADSM/UDSM

と違う点である．

最適化されたコヒーレンス管理コードが挿入された

プログラムを，プラットフォーム上の逐次コンパイラ

（gcc等）でコンパイルして，ランタイムライブラリを

リンクして実行コードを生成する（図 1）．ランタイ

ムが動的に，LAN用だけでなく，後述するWAN用

の最適化を適用するところが，ADSM/UDSMと違う

点である．

最適化コンパイラとランタイムが協調することで，
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図 1 コード生成プロセス
Fig. 1 Overall compilation process.

種々の最適化が可能になる．以下において，本稿で提

案するWAN用の最適化を概観する．

2.3 ユーザレベル最適化方式

2.3.1 WANの高レイテンシの隠蔽

• クラスタキャッシュ
S-DSMでは，遠隔メモリアクセスのレイテンシを削

減するために，ソフトウェアキャッシュを導入してい

る．WAN クラスタを LAN クラスタの “クラスタ”

ととらえることで，他の LANクラスタにあるデータ

を自分のいる LANクラスタにキャッシュ（クラスタ

キャッシュ）することで，WANの通信回数（LANク

ラスタ間の通信回数）を削減する．

同様の概念が，文献 3)，21)に見受けられる．本機構は，

コンパイラが支援する機構であるために twin/diff 12)

の操作が不要であるので，diffが分散していることを

仮定する文献 3)とは実装方式が大きく異なる．ホー

ムを複数用意する文献 21)と違って，本機構において

ホームはただ 1つであり，不必要になる可能性のある

ライトバックは発生しない．

• 階層化バリア
バリア同期をとる際に，LANクラスタ内でバリア同

期をとってから，LANクラスタ間でバリア同期をと

るという階層的な手法を用いることで，WANの通信

回数を削減する．

• プリフェッチ
UDSMでは，キャッシュのミス/ヒット判定を実アク

セスの前に，大きな粒度で行う方針を採用していた．

WDSMではWANの高レイテンシを考慮して，キャッ

シュのミス/ヒット判定をできるだけ早く行うコンパ

イル技術を採用する．さらに，ランタイムがキャッシュ

ミスのリクエストを非同期式に発行することで，計算

と通信をオーバラップさせる．

“実際にキャッシュブロックが最新なものになったかど

うかを確認する”必要が生じるが，上記操作は，ADSM

のようにページ管理機構を流用することで，命令オー

バヘッドを増大させることなく実行される．

• 選択的更新型プロトコル
科学技術計算では，バリアの含まれたループで反復計

算するコードが多いものの，静的に通信集合を求める

ことが不可能である場合が多い．しかしながら，その

ほとんどの場合，実際には参照パターンは変化しない．

よって，コンパイラが参照パターンが変化しないと解

析した場合には，最初のイテレーションだけ無効化型

のプロトコルを適用する．最初のイテレーションの実

行の情報を元に，ランタイムは以降のイテレーション

を更新型のプロトコルで管理する．

2.3.2 スケーラブルな共有メモリの提供

近年の 64ビットアーキテクチャの低価格高性能化

（IA-64や AMD64）を考慮して，ノードに 64ビット

アーキテクチャを採用する．さらに，共有メモリサイ

ズを仮想メモリサイズまで拡張することで，大量のメ

モリを使用するWAN上のアプリケーションを動作さ

せることが可能になる．ただし，物理メモリサイズを

超えて共有メモリを確保する場合，適宜，遠隔メモリ

のキャッシュをリプレイスする必要がある．

• ロバストなキャッシュリプレイス手法
閾値を設定して，その値を超えてキャッシュをマップ

しようとするときには，その時点でマップしてある有

効なキャッシュをリプレイスする方針をとる（ADSM

と同様に，無効なキャッシュは同期操作の後で，すで

にアンマップされているものとする）．

WDSMでは，実際の書き込みと書き込み後のコヒー

レンス管理コード（書き込みの発行）が分離されてい

るため，その間にキャッシュのリプレイスが発生する

と，実際書き込んだのに，それを見落としてしまう危

険がある．そこで，WDSMでは，最適化コンパイラ

が，“プログラム中の以降のコードで書き込みを行う”

という書き込み前のコヒーレンス管理コード（書き込

みの検知）を挿入する必要がある．

キャッシュをリプレイスする際に，読み出ししかされ

ていないキャッシュに関しては，アンマップする．書

き込みの検知は行われたが，書き込みの発行が行われ

ていないキャッシュに関しては，アンマップする前に

ホームに書き戻す必要がある．ただし，マルチライタ

なので，自分が書き込む領域以外は，書き戻してはい

けない．

リプレイス後に，アンマップされたキャッシュに再度

アクセスする場合にはページフォールトが発生する．

ページフォールトハンドラが，ホームから有効なキャッ

シュブロックを入手する．

2.4 コヒーレンス管理コード

WDSMではコヒーレンス管理操作を行うコードは

3種類ある．

• 非同期式読み出しの発行（asynchronous read

commitment）– Ra(a, s)
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プログラム中の以降のコードで，共有メモリの番地 a

から sバイト読み出すことを意味する．ランタイムは，

実際のアクセスの前に当該キャッシュのミス/ヒット判

定を行い，ミスしていた場合には，ホームノードに最

新のブロック要求の非同期式メッセージを発行する．

リプレイスされたキャッシュに再アクセスする場合に

は Ra は実行されない可能性がある．その場合には，

同様の操作がページフォールトハンドラで実行される

• 書き込みの検知（write detection）– D(a, s)

プログラム中の以降のコードで，共有メモリの番地 a

から s バイト書き込みを行うことを意味し，キャッ

シュをリプレイスする際に必要となる．ランタイムは

(a, s) の組をリストに記録しておく．

• 書き込みの発行（write commitment）– W(a, s)

プログラム中の以前のコードで，共有メモリの番地 a

から s バイト書き込みが行われたことを意味する．す

なわち，静的に diff情報を算出していることになる．

ランタイムはコヒーレンス管理プロトコルに従って，

コヒーレンス管理情報を更新する．番地 aから s バイ

ト分を当該キャッシュのホームノードに転送し，write

notice 12) にこのページを追加する．D が記録した組

のリストの中から (a, s) と等しいものを削除する

3. ユーザレベル最適化方式の実現

3.1 WANの高レイテンシの隠蔽

3.1.1 クラスタキャッシュ

本最適化は実行時最適化の 1つである．LAN上の

S-DSMでは，ネットワークのレイテンシは局所メモリ

アクセスのレイテンシよりも大きいので，各ノードは

遠隔ノードのデータを自ノードの局所メモリにキャッ

シュ（ソフトウェアキャッシュ）することで，遠隔メ

モリアクセスのレイテンシを削減する．

以降の表現では特に明記しない限り，クラスタとは

LANクラスタを意味することとする．WAN上（クラ

スタ間）の通信のレイテンシは，LAN上（クラスタ

内）の通信のレイテンシよりも大きいので，本機構は

クラスタキャッシュを導入する．つまり，図 2 にある

ように，各クラスタは遠隔クラスタにあるデータを自

クラスタにキャッシュすることで，できるだけWAN

上（クラスタ間）の通信を起こさないようにする．

本機構では，各データブロックに対して，ホームノー

ドを指定するのと同様に，自クラスタのどのノードに

キャッシュするか（以降，キャッシュノードと呼ぶ）を

ユーザが指定できるようにしている．文献 3)にあるよ

うに，クラスタキャッシュ管理用のプロセスを作成す

るのではない．あるブロックに関して，クラスタキャッ

図 2 クラスタキャッシュ
Fig. 2 Cluster cache.

シュ管理を割り当てられたノードは，通常の処理に加

えて，そのブロックに関するクラスタキャッシュ管理

の処理を行う．

あるクラスタ C において，C 内のノード n が，あ

るブロック b（b のホームは C 内のノードではない）

に関して，クラスタキャッシュの管理を行う場合を考

察してみる．クラスタ C 内のすべてのノードはブロッ

ク b に関するキャッシュミスリクエストを必ず n に

対して発行する．n が有効なキャッシュを持っている

場合，n がブロック b を転送する．n が有効なキャッ

シュを持っていない場合，n が代表して，他のクラス

タにある b のホームノードに対してキャッシュミスリ

クエストを発行して，ブロック b を転送してもらう．

この後に，同一クラスタ C 内の別なノードが同一ブ

ロック b に関してキャッシュミスを起こしても，WAN

上の通信は発生しなくなる．

ユーザの指定がない場合には，ブロック番号からラ

ウンドロビンでキャッシュノードを一意に定めて，負

荷を分散するようにする．

バリアで囲まれた区間内の計算に関しては上記の

手法で問題はない．ただし，ロックで囲まれた区間に

おいてキャッシュミスを起こした場合には，クラスタ

キャッシュが最新のものであると保証されない．よっ

て，キャッシュノードをバイパスして，ホームから直

接取り寄せる必要がある．

3.1.2 階層化バリア

本最適化は実行時最適化の 1つである．バリア同期

に関しても，LANとWANの階層化を活用して，長

距離通信の数を削減する．本機構では，実装の容易性

から，WAN上（クラスタ間）の遅延は同一であると

仮定している．

各クラスタごとに，クラスタ内のバリアのメッセー

ジを管理するクラスタマスタノードを設定する．さら
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に，クラスタ間のバリアのメッセージを管理するバリ

アマスタノードをWAN上で 1台設定する．

( 1 ) 各クラスタのノードはクラスタマスタに自分の

wtite notice情報を（DirtyBitTable 16),23)というビッ

トベクトルの形で）転送する．クラスタマスタはそれ

らをマージする．

( 2 ) クラスタマスタが，バリアマスタに自分がマー

ジした write notice情報を転送し，バリアマスタはそ

れらをマージする．

( 3 ) バリアマスタは各クラスタマスタに全体のwrite

notice情報を配り，各クラスタマスタはそれらを自ク

ラスタ内の各ノードに転送する．

3.1.3 プリフェッチ

本最適化は最適化コンパイラとランタイムが協調し

て可能になる最適化の 1つである．まず，コンパイル

時最適化について記述し，次に実行時最適化について

記述する．

• コンパイル時最適化
本コンパイラは，遠隔アクセスのレイテンシ削減のた

めに，asynchronous read commitment: Ra（2.4 節），

すなわち，読み出し前のコヒーレンス管理コード（以

降，チェックコードと呼ぶ）をできるだけ早く実行す

ることを目標にする．

その際の障害となるものが 2つある．1つ目は同期で

ある．チェックコードを同期を超えて遡って発行する

ことは，並列プログラムの意味を変化させてしまう．

さらに，適用可能なケースは通信集合が完全に解析で

きる場合のみと大きく制限されるので，本コンパイラ

は同期を遡ってコードを発行する方針はとらない．

2つ目は条件分岐（制御の交わるところ）である．た

だ条件節を遡ってコードを発行するだけでは無駄な通

信やミス/ヒット判定を誘発する危険がある．そこで，

条件を複製し，条件付きのチェックコードを挿入する

ことで，この危険を回避する．

図 3 に示してある例を用いて具体的に説明する．最

適化コンパイラ RCOP 16),23) は UDSM 用のコード

を生成する際に，最終的に一括化されたチェックコー

ド Rs(a, 8 ∗ n)（synchronous read commitment）を

条件分岐で分かれた直後に挿入する（図 3 左下）．そ

れより上に移動しない理由は，条件分岐の前に持って

くると，if 節の中を通らない場合には，無駄なミス/

ヒット判定ならびに通信を誘発する危険があるからで

ある．

本コンパイラは，if 文の条件式（例の場合には，

(MyNum == owner)）が副作用を持たない場合には，条

件式を複製し，チェックコードに加えたコード，すなわ

図 3 コード生成例
Fig. 3 Example of generated code.

図 4 クラスタキャッシュ使用時の共有読み出しのランタイムの動作
Fig. 4 Behavior of shared-read operations when using

cluster cache.

ち，条件付きチェックコード “if (MyNum == owner)

Ra(a, 8 ∗ n)”を挿入して，さらに上へと移動する．そ
の結果，図 3 右上のようなコードが生成される．

紙面の都合上，データフロー方程式をはじめとする詳

細は割愛するが，文献 22)を参照されたい．

• 実行時最適化
図 4 はクラスタキャッシュ使用時のプリフェッチを行

うランタイムの動作である．3.1.1 項で説明したよう

に，キャッシュミスのときは，各ノードは当該ブロッ

クのキャッシュノードにリクエストを発行するが，発

行されるリクエストは非同期式である．

キャッシュノードは最新のデータブロックを所有して

いればそれを転送する．もし所有していなければ，（遠

隔クラスタにある）ホームノードに非同期式リクエス

トを発行する．

ホームノードは必ず最新のデータブロックを有してい

るので，それをキャッシュノードに転送する．キャッ

シュノードは，自ノードのデータブロックを最新のも

のに更新してから，キャッシュミスリクエストを発行

したノードに，最新のデータブロックを転送する．こ

の間，図 4 に示してあるように，キャッシュミスリク
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エストを発行したノードは計算を実行できるので，通

信と計算をオーバラップさせることが可能になる．

ただし，最新のデータブロックが届く前に当該メモ

リアクセスにたどりついた場合には，データブロック

が届くまで待つ．データブロックが届いたかどうかの

チェックは，ページ管理機構を流用することで，デー

タブロックが間に合って届いた場合の命令オーバヘッ

ドを増大させずに実行される．

3.1.4 選択的更新型プロトコル

本最適化は最適化コンパイラとランタイムが協調し

て可能になる最適化の 1つである．まず，コンパイル

時最適化について記述し，次に実行時最適化について

記述する．

• コンパイル時最適化
バリアを含んだループで反復計算するプログラムの場

合には，1番外側のループに対して，すべての共有メ

モリアクセスがループ不変であるかどうかを調査する．

すなわち，対応する共有アクセス集合の各要素：（ア

ドレス，サイズ，制約（ループ，条件分岐）を表す不等

式集合）16)が，ループ不変であるかどうかを調査する．

すべての共有メモリアクセスがループ不変である場合，

– 1番外側のループの，2番目のイテレーション以

降の最初のバリアの直前に，更新可能のフラグをセッ

トするコードを挿入する．

– 着目した 1番外側のループの前後にバリアを挿入

する．

• 実行時最適化
– ディレクトリ情報の生成

各ノードはループ前のバリアを実行後，キャッシュミ

スリクエストハンドラにおいてリクエストを発行した

ノードの番号を記録するようにする．

更新可能のフラグがセットされた最初のバリアにお

いて，最初のイテレーションの記録，つまり，自分が

ホームとなるブロックのコピーを有するノードのリス

ト（つまり，ディレクトリ情報）を，コピーを有する

すべてのノードに対して転送する．これ以降，ディレ

クトリ情報が変化しないことは，コンパイラが保証し

ている．

– コピーの有効化

更新可能のフラグがたった最初のバリアを出る前に，

さらに以下の処理を行う．

自ノードがこれまでにアクセスしたブロックの中で，

現在無効なブロックに関して，ホームにリクエストを

発行して，最新の状態にする．

上記操作が必要な理由は，バリア後に自分のキャッシュ

ミスと他ノードの書き込みの発行が同時に発生すると，

タイミングによっては自分に他ノードの書き込みの結

果が反映されない危険が発生するからである．

– 更新型書き込み

以降の書き込みは，書き込まれたデータをホームだ

けでなく，ディレクトリ情報のリストにあるすべての

ノードに対して転送する．また，write noticeは生成

しない．したがって，キャッシュミスは発生しない．

release 時（ロックを解放するとき，バリアに到着す

るとき）には，自ノードがデータ転送を行ったすべて

のノードに対してデータが届いたことを確認する．し

たがって，release 操作は無効化型に比べてコストが

増大する危険がある．

更新型プロトコルは着目したループ終了後のバリア同

期まで続けられる．

3.2 スケーラブルな共有メモリの提供

各ノードにおいて同量の物理メモリ P（GB）を搭

載していると仮定する．各ノードは共有領域用に P

（GB）を確保する．その内訳は，物理メモリの 3/4，

すなわち，3
4
P（GB）を自分がホームとなる共有メモ

リとして確保する．残り 1
4
P（GB）をキャッシュ領域

に割り当てる．よって，n 台で使用できる仮想共有メ

モリのサイズは， 3
4
Pn（GB）となる．

キャッシュをリプレイスする閾値を θ とする．すな

わち，θ× キャッシュ領域 = θ × 1
4
P（GB）を超えて

キャッシュをマップしようとするときは，キャッシュ

をリプレイスする．最適な θ の値はアプリケーション

に依存するものの，キャッシュのリプレイスはオーバ

ヘッドが大きいので，できるだけ発生しない方が望ま

しい．よって，θ の値が大きい方が高性能につながる

と推測される．

3.2.1 ロバストなキャッシュリプレイス

本最適化は最適化コンパイラとランタイムが協調し

て可能になる最適化の 1つである．まず，コンパイル

時最適化について記述し，次に実行時最適化について

記述する．

• コンパイル時最適化
本コンパイラは，書き込みの検知 D(a, s)（2.4節），す

なわち，書き込み前のコヒーレンス管理コードをでき

るだけ大きな粒度で，重複なく発行することを目標に

する．本最適化は，最適化コンパイラ RCOPにおけ

る読み出し前のコヒーレンス管理コードの最適化と同

様に扱うことが可能である．詳細は文献 16)，23)を

参照されたい．

• 実行時最適化
書き込みの検知 D は書き込まれるブロックのアドレ

スとサイズの組をリストに登録し，書き込みの発行 W
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（2.4 節）は書き込まれたデータをホームに転送する．

キャッシュミス時に，すでに W が発行された書き込み

に関しては，あらためてデータを書き戻す必要はない．

したがって，W は書き込まれたブロックのアドレスと

サイズの組をリストから削除する．

キャッシュのリプレイスが発生した場合，

( 1 ) このリストに残っているアドレスとサイズの各

組 (ai, si) に関して，必要な部分だけ，すなわち，連

続した領域 {xi | ai ≤ x < ai + si} を該当ホームに
転送する．

( 2 ) 次に，すべてのキャッシュブロックを実際に書き

込みを行った/行わないにかかわらずアンマップする．

4. 実 験

本稿で提案した，最適化コンパイラならびにランタ

イムについて，プロトタイプを作成し，実験を行い，

その有効性について検証する．基本となる実験環境を

以下にあげる．

• バックエンドコンパイラ：gcc3.3（最適化オプショ

ンは “-O3”）

• ノード：Dell PowerEdge 1650 × 8（1.26GHz

PentiumIII，512KBキャッシュ，2 GBメモリ）

• OS：FreeBSD 5.1-RELEASE

• ネットワーク：NIC は Intel 1000XT で，Sum-

mit5iでギガビットイーサ接続

• ベンチマーク：SPLASH-2 17) から以下の 7個の

アプリケーションを選択

LU-Contig（n = 4K），Radix（4 M keys），FFT

（m = 20），Water-NSquared（n = 32K），Water-

Spatial（n = 32K），Barnes-Spatial（n = 256K），

Raytrace（balls4）．

4.1 擬似広域環境

図 5 に示すように，LAN上にWAN環境を構築す

る．Summit5i を利用して VLAN を作成し，VLAN

どうしの間で通信するときは Comet delay/drop 2)を

経由するように設定する．このComet delay/dropが，

図 5 擬似 WAN 環境
Fig. 5 Pseudo WAN environment.

ユーザが指定した間隔でパケットを遅延させたり，パ

ケットを落としたり，バンド幅を制限したりする．

本実験では，WANクラスタ（8ノード）は 2個の

LANクラスタ（4ノード）から構成される．また，本

実験で挿入する通信遅延は，実行させるアプリケー

ションのサイズを考慮して，国際間の遅延（数百ミリ

秒）ではなく，メトロポリタン地域で想定される遅延

（0～10ミリ秒）である．

4.2 最適化の効果

まず，Comet delay/drop を用いて，LAN クラス

タ間に通信遅延を入れて実験を行い，本稿で提案した

コンパイラ/ランタイムの最適化の効果（レイテンシ

の削減）を調査する．次に，AMD64を使用して共有

メモリのスケーラビリティに関して実験を行う．

4.2.1 レイテンシの削減

4.2.1.1 LU-Contig

図 6が遅延〔0～10（ms）〕を入れたときのWDSM

とADSMにおけるLU-Contigの実行時間である．図 6

の枠内の判例は最適化とその効果を表現している．“プ

リフェッチ · · · ○”という記述は，LU-Contigという

プログラムに対して，プリフェッチ最適化（3.1.3項）

が適用できかつ性能への効果が高いということを表現

している．効果の記述には○のほかに△と×がある．

△はその最適化が適用できたが性能への効果が少ない

ということを表現しており，×はその最適化を適用す

ることができなかったということを表現している．ま

た，“逐次実行時間”は，1ノードで逐次プログラムを

実行したときの時間を意味しており，“1クラスタの実

行時間”は，1クラスタ（4ノード）の ADSM上で並

列プログラムを実行したときの時間を意味している．

両機構とも実行時間は遅延時間に比例するが，本最

適化によりWDSMの方が遅延に対して非常にロバス

トであると分かる．LU-Contigが，プリフェッチとク

ラスタキャッシュが効果的に作用する参照パターンを

持つことがその理由の 1つである．

図 6 遅延と LU-Contig の実行時間の関係
Fig. 6 Execution time of LU-Contig.



Vol. 45 No. SIG 11(ACS 7) 広域ソフトウェア分散共有メモリ機構を支援する最適化手法 43

図 7 LU-Contig の実行時間のブレイクダウン〔左：遅延 0

（ms），右：遅延 5（ms）〕
Fig. 7 Execution time breakdowns in LU-Contig [left:

delay = 0 (ms), right: delay = 5 (ms)].

図 8 遅延と Radix の実行時間の関係
Fig. 8 Execution time of Radix.

WDSM では，0～3，5（ms）の遅延だと，1 クラ

スタで実行するより 2 クラスタで実行した方が速く

なる．遅延が 5（ms）と 10（ms）のときは，WDSM

の実行時間が，その前後の遅延のときの結果と比較し

て減少していることが分かる．現在，原因を究明中で

ある．

図7の左側のグラフは遅延 0（ms）のときのWDSM

と ADSMの実行時間のブレイクダウンであり，右側

のグラフは遅延 5（ms）のときのそれぞれの実行時間

のブレイクダウンである．“Sync” は同期ブリミティ

ブの実行，ならびに待ち時間，“WC” は W の実行時

間，“PF”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．WDSM の Ra の実行

時間は，Taskに含有される．

クラスタ間の遅延がないときでも，プリフェッチの

効果により，“PF”の時間が減少しているのが分かる．

遅延が 5（ms）のときには，プリフェッチとクラスタ

キャッシュにより，メッセージ処理の時間が増大して

いるものの，キャッシュミスの待ち時間が減少してい

ることが分かる．両者の和は最適化により，3分の 1

以下になっている．その結果，ロードバランスがとれ，

階層化バリアが効果的に作用して “Sync”の時間も 2

分の 1以下になっている．

4.2.1.2 Radix

図 8 が遅延〔0～5（ms）〕を入れたときのWDSM

図 9 Radix の実行時間のブレイクダウン〔左：遅延 0（ms），
右：遅延 5（ms）〕

Fig. 9 Execution time breakdowns in Radix [left: delay =

0 (ms), right: delay = 5 (ms)].

図 10 遅延と FFT の実行時間の関係
Fig. 10 Execution time of FFT.

と ADSMにおける Radixの実行時間である．枠内の

判例の意味は図 6 と同様である．Radixは計算に対す

る通信の比が大きく，LANの環境においてですら高

速化を達成するのが困難なアプリケーションの 1つで

ある6),10)．TCP/IP を使用しているため通信のオー

バヘッドが大きく，クラスタ間の遅延がないときに，

逐次より少し高速になるという結果が得られた．

両機構とも通信遅延に比例して実行時間が増大する

が，WDSM の方が ADSM よりロバストである．コ

ンパイラの最適化（Fetch On Writeの除去16),23)）に

より，キャッシュミスの数そのものが大幅に削減され

ていることから，本稿で提案した最適化の中で Radix

に最も効果的に作用しているのは，階層化バリアであ

ると考察される．

図9の左側のグラフは遅延 0（ms）のときのWDSM

とADSMの実行時間のブレイクダウンであり，右側の

グラフは遅延 5（ms）のときのそれぞれの実行時間の

ブレイクダウンである．階層化バリアの効果で右側の

グラフにおいてWDSMの “Sync”の時間が，ADSM

のそれより大幅に削減されていることが分かる．

4.2.1.3 FFT

図 10が遅延〔0～5（ms）〕を入れたときのWDSM

と ADSM における FFT の実行時間である．枠内の

判例の意味は図 6 と同様である．FFTは Radixと同

様に，計算に対する通信の比が大きく，LANの環境に

おいてですら高速化を達成するのが困難なアプリケー

ションの 1 つである6),10)．遅延がないときの 8 台実
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図 11 FFT の実行時間のブレイクダウン〔左：遅延 0（ms），
右：遅延 5（ms）〕

Fig. 11 Execution time breakdowns in FFT [left: delay =

0 (ms), right: delay = 5 (ms)].

図 12 遅延と Barnes-Spatial の実行時間の関係
Fig. 12 Execution time of Barnes-Spatial.

行の高速化率はおおよそ 2である．

FFT では通信遅延と実行時間の関係が他のアプリ

ケーションとは異なっているのが分かる．両者とも，

通信遅延が 1（ms）のときに実行時間が急激に増大し

て，以降は遅延を増大させても実行時間はそれほど増

大していない．FFT はレイテンシよりバンド幅がボ

トルネックになっていることに関係していると考察さ

れる．

図 11 の左側のグラフは遅延 0（ms）のときの

WDSMと ADSM の実行時間のブレイクダウンであ

り，右側のグラフは遅延 5（ms）のときのそれぞれの

実行時間のブレイクダウンである．左側のグラフに

おいて（遅延がないときに），WDSMの方が ADSM

より遅いのは，Ra の命令オーバヘッドが原因である．

コンパイラの最適化（Fetch On Writeの除去）によ

り，キャッシュミスが発生しないので，本稿で提案し

た最適化の中で FFTに作用しているのは，階層化バ

リアのみであると考察される．右側のグラフにおいて

WDSM と ADSM は “Sync” の以外の時間はほとん

ど変わらないことが分かる．

4.2.1.4 Barnes-Spatial

図 12が遅延〔0～6（ms）〕を入れたときのWDSM

とADSMにおけるBarnes-Spatialの実行時間である．

枠内の判例の意味は図 6と同様である．遅延が 4（ms）

以下だと，1クラスタで実行するより 2クラスタで実

行する方が高速となる．このような高速化が得られる

図 13 BarnesSpatial の実行時間のブレイクダウン〔左：遅延 0

（ms），右：遅延 6（ms）〕
Fig. 13 Execution time breakdowns in Barnes-Spatial

[left: delay = 0 (ms), right: delay = 6 (ms)].

理由は，Barnes-Spatialは N体問題をツリー法で効

率良く解くアプリケーションであり，メモリアクセス

（すなわち，通信）に対する計算の比が非常に高いか

らである．

両機構とも通信遅延に比例して実行時間が増大して

いるのが分かる．また，遅延が小さいときにはADSM

の方が高速だが，遅延が増大するにつれて，両機構の

差が小さくなり，遅延が 5（ms）以上のところでは，

WDSMの方が高速になる．

図 13 の左側のグラフは遅延 0（ms）のときの

WDSM と ADSM の実行時間のブレイクダウンであ

り，右側のグラフは遅延 6（ms）のときのそれぞれの

ブレイクダウンである．遅延が 0（ms）のときは，ク

ラスタキャッシュを経由する分，メッセージのレイテ

ンシが長くなり，ADSMの方が高速となる．遅延が 6

（ms）のときには，クラスタキャッシュやプリフェッチ

の効果により遠距離通信の数が削減され，“PF”の時

間が削減される．ただし，本アプリケーションでは，ク

ラスタキャッシュのリクエストがある特定のノードに固

まってしまうので，ロードバランスがくずれ，“Sync”

の時間が増大している．それでも，“PF”の時間の削

減の効果の方が大きいので，実行時間全体としては

WDSMの方が高速になる．

4.2.1.5 Water-NSquared

図 14が遅延〔0～5（ms）〕を入れたときのWDSM

とADSMにおけるWater-NSquaredの実行時間であ

る．枠内の判例の意味は図 6 と同様である．Water-

NSquaredの同期プリミティブは，ほとんどがロック

である（8ノードの実行時における，時間計測中の各

ノードのバリアの実行回数が 10 回であるのに対し，

ロックの実行回数は 40,970回である）ために，階層

化バリアの効果はほとんどない．両機構において，遅

延が 1（ms）以下のとき，1クラスタで実行するより

2クラスタで実行した方が高速になる．WDSMの方

が，ADSMよりも若干良い結果を出している．また，

両機構の実行時間の差は，微量ではあるが，遅延に比

例して拡大していることが分かる．
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図 14 遅延と Water-NSquared の実行時間の関係
Fig. 14 Execution time of Water-NSquared.

図 15 Water-NSquared の実行時間のブレイクダウン〔左：遅延
0（ms），右：遅延 5（ms）〕

Fig. 15 Execution time breakdowns in Water-NSquared

[left: delay = 0 (ms), right: delay = 5 (ms)].

図 15 の左側のグラフは遅延 0（ms）のときの

WDSMと ADSM の実行時間のブレイクダウンであ

り，右側のグラフは遅延 5（ms）のときのそれぞれの

実行時間のブレイクダウンである．Water-Nsqaredは

選択的更新型プロトコルが可能になる一例である．時

間を計測し始めてからはキャッシュミスは発生してい

ない．したがって，プリフェッチとクラスタキャッシュ

の効果はない．

ただし，WDSM では ADSM より “Sync” の時間

が増大する．3.1.4 項で述べたように，更新型プロト

コルの導入にともない releaseの操作時間が増大する

からである．

4.2.1.6 Water-Spatial

図 16が遅延〔0～5（ms）〕を入れたときのWDSM

とADSMにおけるWater-Spatialの実行時間である．

枠内の判例の意味は図 6と同様である．Water-Spatial

の同期はバリアのみだが，回数そのものが少ないため

に階層化バリアの効果はほとんどない．両機構におい

て遅延が 1（ms）より小さいときにのみ，1クラスタ

で実行するより 2 クラスタで実行した方が速くなる．

クラスタキャッシュの効果で，WDSMの方が ADSM

よりも良い結果を出している．また，両機構の実行時

間の差は，遅延に比例して拡大している．

図 17 の左側のグラフは遅延 0（ms）のときの

WDSMと ADSM の実行時間のブレイクダウンであ

図 16 遅延と Water-Spatial の実行時間の関係
Fig. 16 Execution time of Water-Spatial.

図 17 Water-Spatial の実行時間のブレイクダウン〔左：遅延 0

（ms），右：遅延 5（ms）〕
Fig. 17 Execution time breakdowns in Water-Spatial [left:

delay = 0 (ms), right: delay = 5 (ms)].

図 18 遅延と Raytrace の実行時間の関係
Fig. 18 Execution time of Raytrace.

り，右側のグラフは遅延 5（ms）のときのそれぞれの

実行時間のブレイクダウンである．WDSM の “PF”

の時間が ADSM のそれに比べて減少しているのは，

プリフェッチとクラスタキャッシュの効果である．

4.2.1.7 Raytrace

図18が遅延〔0～5（ms）〕を入れたときの，WDSM

と ADSM における Raytraceの実行時間である．枠

内の判例の意味は図 6 と同様である．Raytraceの同

期はロックのみである．よって，階層化バリアとクラ

スタキャッシュの効果はない．

両機構において，遅延が 1（ms）より小さいときの

み，1クラスタで実行するより 2クラスタで実行した

方が高速になる．両機構の実行時間の差は遅延に比例

して拡大しており，プリフェッチの効果である．

図 19の左側のグラフは遅延 0（ms）のときのRay-
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図 19 Raytrace の実行時間のブレイクダウン〔左：遅延 0

（ms），右：遅延 5（ms）〕
Fig. 19 Execution time breakdowns in Raytrace [left:

delay = 0 (ms), right: delay = 5 (ms)].

図 20 LU-Contig における共有メモリ版（WDSM）とメッセー
ジパッシング版（MP）の比較

Fig. 20 Comparison between shared-memory version and

message-passing version of LU-Contig.

traceのWDSMとADSMにおける実行時間のブレイ

クダウンであり，右側のグラフは遅延 5（ms）のとき

のそれぞれの実行時間のブレイクダウンである．遅延

がないとき，WDSM では Ra の実行による命令オー

バヘッドがプリフェッチ効果を上回って，ADSM よ

り実行時間は遅くなる．遅延が大きいとき，WDSM

ではプリフェッチ効果により “PF” の時間が減少し，

WDSMの方が ADSMより高速になる．

4.2.2 メッセージパッシングとの比較

WANの環境において，同一のアプリケーションを

メッセージパッシングモデル（ただし，アルゴリズムは

同一）で記述したときに，どの程度性能差がでるのか

比較することは重要である．使用したアプリケーショ

ンの中で，LU-Contigに関してのみ，人手でUse-Def

連鎖を完全に解き，メッセージパッシングのコードを

生成することが可能であったので，LU-Contigを用い

て比較を行った．その結果が図 20 である．

遅延がないときには両機構の性能は同一である．遅

延が増大するにつれてメッセージパッシングの方がよ

り高速になる．原因の 1 つは図 7 が示しているよう

に，WDSM のキャッシュミスのオーバヘッドではな

く，バリア同期のオーバヘッドである．いかに階層化

してバリア同期のオーバヘッドを削減したとしても，

データフロー情報を完全に解析し，バリアそのものを

削減したメッセージパッシングの方がWDSMよりも

高速である．この比較の結果は，WAN環境における

「静的なデータフロー解析の重要性」を示唆している．

4.2.3 考 察

本実験では，擬似WAN環境において，メトロポリ

タン地域で想定される，一定の遅延〔0～10（ms）〕を

入れて実験を行った．実際のWAN環境では，遅延は

ネットワーク状況により，不安定であると推測される．

このような場合における最適化の効果について考察を

加える．

まず，キャッシュミスに関してだが，できるだけ早

くリクエストを発行する方針はつねに正しい．キャッ

シュノードが有効なクラスタキャッシュを所有してい

れば，WANの通信は発生しないので問題ない．問題

はクラスタの外にあるホームノードにリクエストを発

行するときである．ホームまでの通信遅延がとても大

きくなるような場合であっても，効率良く動作させる

ために以下のことを行う．

• クラスタ間の遅延を定期的に計測
プログラム実行中に自クラスタから，他クラスタの遅

延を一定間隔で，ICMP等のパケットを飛ばして，定

期的に計測する．

• キャッシュミスリクエストの部分的ブロードキャ
スト

自クラスタからホームノードがあるクラスタまでの遅

延を m（ms）とする．キャッシュミスリクエストを受

信したキャッシュノードが，もし有効なクラスタキャッ

シュを持っていない場合には，ホームノードだけにリ

クエストを発行するのではなく，自クラスタからの遅

延が m（ms）以下のすべてのクラスタにリクエスト

を発行する．もし近いクラスタが有効なキャッシュを

持っていれば，レイテンシは削減される．

バリア同期に関しては，LANとWANで階層化す

るだけでは十分ではない．定期的に計測した通信遅延

の情報から，遅いWAN回線を避けるような形で通信

を行うことで，不安定な通信遅延に対応することが可

能になると推測される．

計算に対する通信の比率が大きいアプリケーション

（Radix，FFT）は広域計算には不向きであるという

ことが確認できた．逆に，計算に対する通信の比が特

に小さいようなアプリケーション（computation in-

tensive application）である Barnes-Spatialは，小さ

い問題サイズであっても，通信遅延が 4（ms）以下で

あれば，台数効果が得られることが分かった．それ以

外のアプリケーションであれば，台数効果を得るため

には，おおむね 1（ms）以下におさえる必要がある．

この値が実現可能かどうかについて考察する．文
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表 1 LU-Contig（n = 20000）の平均実行時間とそのブレイク
ダウン（秒）
Table 1 Average execution time of LU-Contig

(n = 20000) and its breakdown (sec).

TOTAL Task Msg PF WC Sync

8405.15 7780.01 9.18 189.44 21.14 405.33

献 19)では，Cisco MGX WANスイッチの遅延値は，

E1/T1トランクが使用された場合，スイッチごとに 1

（ms）以下であると記載されている．一般に伝播遅延

は 10（µs/mile）といわれており，遅延全体を 1（ms）

におさえるためには，WANのスイッチは 1段で，距

離は数マイル以下にする必要があると考察される．現

実的な解としては，キャンパスグリッド程度の規模が

あげられる．

4.2.4 共有メモリのスケーラビリティ

64 bitプロセッサ，AMDの Opteron240を搭載し

た PC を 2 台使用して，共有メモリのスケーラビリ

ティに関して予備実験を行った．各 PCとも 2GBの

メモリ（DDR）を搭載しており，NICは BraodCom

BCM5704で，LANで接続されている．OS は Tur-

boLinuxである．本環境では，3.2 節より，2台の場

合の共有メモリのサイズは 3 GBとなる．本実験では，

キャッシュをリプレイスする閾値 θ を仮に 0.9と設定

した．

実際に，約 3 GBの共有メモリを必要とする，n =

20000のときのLU-ContigをWDSM上で走らせたと

きの結果が，表 1である．“Task”等の意味は 4.2.1項

と同様である．Taskが実行時間（TOTAL）の 92%程

度になる．

n = 8192 のときの LU-Contig は 512MB の共有

メモリを必要とし，アプリケーションの実行に必要な

すべてのデータが 1台の物理メモリに収まる．同一環

境における n = 8192 のときの ADSMの実行時間は

577.23（s）であった．LU-Contigのアルゴリズムは

O(n3) であることから，n = 20000 のときの ADSM

の実行時間は 8399.98（s）と見積もることができる．

したがって，ADSM からWDSM に移行しても，ほ

とんどオーバヘッドが増大していないと分かる．

その理由の 1 つに，LU-Contig を行うコアの部分

ではキャッシュのリプレイスが実行されていないこと

があげられる．LU-Contig では 1 台のノードが代表

して，行列の初期化と得られた解の検算を行っている

が，その際に 2回ずつ，計 4回，キャッシュのリプレ

イスが行われる．

今後は，台数を増大させて擬似広域環境に接続し，

並列計算実行中にキャッシュリプレイスが起こるよう

なアプリケーションで，種々の実験を行っていく予定

である．また，キャッシュをリプレイスする最適な閾

値を求めていく予定である．

5. 関 連 研 究

広域計算の研究そのものは多数存在する．代表的な

ものにGrid 7),15)がある．Gridは，高性能並列計算と

いうよりは，むしろ，ミドルウェアによる SSI（Single

System Image）の実現を目指し，APIの作成や，計算

資源のサービスの公平な提供（負荷分散やスケジュー

リング）といった方向に研究が向かっている．それに

対して，本研究は実際に広域計算環境のうえで，通信

が頻繁に発生する共有メモリ型並列プログラムを効率

良く実現する方式の研究である．

WAN上で実際に共有メモリ機構を実現するものと

して Rochester大学の InterWeave 5) がある．Inter-

Weaveは専用のプログラミングモデルを仮定していて，

ユーザがWANを意識したプログラミングをしなけれ

ばいけない．さらに，InterWeaveは OS ベースのシ

ステムであり，ネットワークのバンド幅を活用するた

めには，ランタイムシステムがリモートメッセージを

バッファリングしなければならない（twin/diff方式）．

クラスタの階層化を意識して本稿で提案したクラ

スタキャッシュのようなものを導入した Arantesらの

研究3) がある．上記機構は twin/diff方式の S-DSM:

TreadMarks 11) を以下のように改良している．

( 1 ) Inherent cache

キャッシュミスの際に，diffの要求をページを更新し

た最新のプロセッサに転送するのではない．タイムス

タンプから判断して，diffの要求をクラスタの内と外

に分けて，クラスタ内で済むものは，クラスタ内で済

ませてしまう．クラスタの外には必要最低限の diff要

求メッセージしか発行しない．

( 2 ) Extended cache

キャッシュ管理用のプロセスを 1個作成して（実際に

は，クラスタ内に専用のノードを 1個用意して），クラ

スタの外への要求はすべてキャッシュ管理プロセスを

経由するようにする．これにより，クラスタの外へ同

一の diff要求のメッセージを発行しないようにする．

本機構ではホーム方式を採用しているため，キャッ

シュミス時にはブロック（ページ）全体を取り寄せる

ことになるので，Inherent cacheに関しては単純に比

較できない．確かに，Inherent cacheの方が，本方式

よりクラスタ間の通信量は少なくなる．しかし．それ

を維持するためのコストが非常に大きい．すなわち，

twin/diffに必要なメモリ量，ならびに，diffのGCの
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オーバヘッドは，大規模アプリケーションになるほど

顕在化してくると思われる．

Extended cacheに関しては，本稿で提案したクラ

スタキャッシュとの違いは，キャッシュ管理用のプロ

セス（ノード）を必要としないという点にある．彼

らがキャッシュ管理用のプロセスを導入した理由は，

twin/diffのオーバヘッドが非常に大きいからである．

しかし，本稿で提案した方式は，コンパイラの支援に

より書き込みが静的に検知されるので，twin/diff を

まったく必要としないし，そのオーバヘッドも存在し

ない．

城田ら21) は JIAJIA 8) を改良し，階層化されたク

ラスタ上でホームを多重化することで，クラスタ間通

信やキャッシュ読み出しのレイテンシを削減する方式

を提案している．どれだけホームノードを多重化する

かが性能向上の鍵となる．ホームノードの多重化をプ

ロファイリング等で最適化したとしても，アプリケー

ションによっては，複数のホームへの書き込みの反映

は，逆に深刻なオーバヘッドを誘発する場合もある（文

献 21)の LU）．一方，本機構では，ホームは 1つし

かなく，クラスタキャッシュはあくまでキャッシュで

あり，ホームではない．書き込みの結果はホームにし

か反映されず，無駄になる可能性のあるトラフィック

は発生しない．

物理メモリサイズを超えて共有メモリを確保する

S-DSM に JIAJIA 8) がある．JIAJIA では区間の最

初において，キャッシュはすべてアンマップする方針

を採用している．本機構では，参照の局所性を活用す

るためにも，無駄なアンマップは行わない．JIAJIA

では，使用中にメモリを使い切った場合に，どういう

方針でキャッシュをリプレイスするかは明記されてい

ない．

6. ま と め

本稿では，広域分散環境で共有メモリプログラムを

高速に動作させる枠組みを提案し，そのうえで，コン

パイラとランタイムが行う最適化を提案した．プロト

タイプを作成し，擬似広域環境上でメトロポリタン地

域で想定される遅延をいれた実験により，提案した方

式の有効性を確認した．

SPLASH-2 を用いた擬似広域環境における実験に

よれば，実行時間の面で台数効果を出すためには，ア

プリケーションによってばらつきはあるものの，WAN

のレイテンシを 1（ms）以下におさえる必要があると

分かった．したがって，キャンパスグリッドレベルで

は性能を出すことは可能である．今後は，さらにバン

ド幅を変化させたときの振舞いを調査する予定である．

また，N体問題はメモリアクセスに対する計算の比率

が高いので，大規模な問題を動作させると，広域環境

でも高性能を達成することが可能であると推測される．

広域共有メモリ機構の意義は，スケーラブルな共有

メモリの提供に求められていくものと思われる．その

ためにも，今後は，64ビットアーキテクチャを使用し

て，長時間の実験に耐えうる効率的な耐故障機能を実

装して，種々の実験を行う予定である．
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