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マルチスレッドアーキテクチャ向けOS「Future」
におけるプロセス管理

佐藤 未来子† 笹 田 耕 一† 加 藤 義 人†

大 和 仁 典† 河 原 章 二†,☆

中 條 拓 伯† 並木 美太郎†

マルチスレッドアーキテクチャプロセッサを搭載したシステムにおいて，スレッドレベル並列性
（TLP）の高いアプリケーションを高効率に実行させるために，マルチスレッドアーキテクチャプロ
セッサ向け OS「Future」におけるプロセス管理について検討し，（1）複数のハードウェアコンテキ
ストを持つプロセスを切り替える方式，（2）OS 内で検出したスレッド制御にかかわる事象をユーザ
レベルへ通知する方式を考案し実現した．その結果，マルチスレッドアーキテクチャプロセッサの複
数のハードウェアコンテキストに対し，ユーザレベルスレッドライブラリから直接スレッド制御する
プロセスモデルを実現することを可能にした．また，シミュレーションにより，本論文で提案したプ
ロセス切替え方式の基礎評価を行い，その有効性を明らかにした．

Process Management of the Operating System “Future”
for On Chip Multithreaded Architecture

Mikiko Sato,† Koichi Sasada,† Norito Kato,†
Masanori Yamato,† Shoji Kawahara,†,☆ Hironori Nakajo†

and Mitaro Namiki†

We propose a process management model in a dedicated system-software for a system that
is installed into an multithreaded architecture processor. In order to gain high performance
in executing applications on the system based on thread level parallelism (TLP) like a Mul-
tithreaded (MT) architecture processor, we designed an operating system (OS) to assign
multiple Architecture (Physical) threads on the MT processor to a process. And all architec-
ture threads in the process are managed on a user level library to parallelize threads directly.
In this paper, we introduce a process management of MT-oriented OS “Future” and we ex-
plain the method of the process switching in Future and event informing to user level which
is detected in Future. Finally, we discuss our implementation and performance about these.

1. は じ め に

今日，トランジスタ集積技術の向上により，CPU

をチップ上に複数搭載する Chip MultiProcessor

（CMP）や，CPU内の演算器などのハードウェアリ

ソースを共通に利用しながら複数の命令流（スレッ

ド）を同時実行させる Simultaneous Multithreading

（SMT）アーキテクチャ1),2)プロセッサが市場に登場

† 東京農工大学大学院工学研究科電子情報工学専攻
Graduate School of Technology, Tokyo University of

Agriculture and Technology
☆ 現在，NEC シリコンシステム研究所

Presently with Silicon Systems Research Laboratories,

NEC Corporation

してきた．

CMPおよび SMTアーキテクチャは，ともにスレッ

ドレベルの並列性（TLP: Thread Level Parallelism）

の向上を目的とするマルチスレッドアーキテクチャで

あり，1チップで同時に複数の命令流を扱うことが可

能なプロセッサである．これらのマルチスレッドプロ

セッサを搭載するシステムを汎用機として製品化する

場合には，SMP（Symmetric MultiProcessor）シス

テム用の汎用オペレーティングシステム（OS）を一

部改変し，マルチスレッドプロセッサの個々の計算実

体を SMPの CPU単体に見立てて管理し，既存のア

プリケーションプロラムに何ら変更を加えずに実行さ

せているのが現状である7)．

従来の SMP向け OSを適用した場合，図 1に示す
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図 1 従来 OS におけるプロセス管理
Fig. 1 Process management model of current operating

system.

ように，1チップ上で複数の UNIX流プロセスを割り

当てることとなる．このことは，キャッシュメモリや

TLBといったメモリ資源に複数のプロセスのデータが

混在することとなり，メモリ資源の競合によるキャッ

シュミス，TLBミスなどを引き起こし3)，プログラム

の実行効率を下げる原因となる．また逆に，共有デー

タをアクセスするプロセスどうしを割り当てた場合に

はメモリアクセス効率が向上し3)，プログラムの実行

効率の向上につながる．

このように，マルチスレッドアーキテクチャプロセッ

サへの命令流割当て制御がアプリケーションの実行性

能に与える影響は大きい．そこで筆者らは，マルチス

レッドアーキテクチャプロセッサを搭載したシステム

向け OS「Future」の研究において，まずプロセスモ

デルについて検討した4)．

図 2に本研究におけるプロセスモデルを示す．Fu-

tureはマルチスレッドアーキテクチャプロセッサを

1つの CPU資源として管理し，プロセッサ上の複数

の計算実体をプロセスへ割り当てる．プロセスに属す

る個々の命令流の管理・制御はユーザレベルライブラ

リMULiTh（Userlevel Thread Library for Multi-

threaded architecture）5) で担い，軽量なスレッド制

御を実現する．

本モデルは，マルチスレッドアーキテクチャプロセッ

サ上で実行するプロセスのメモリアクセス効率の面で

有利である．しかし，本プロセスモデルの実現のため

には，複数の計算実体を 1つの CPU資源として扱う

新しいプロセス管理方式が必要となる．

本論文では，Futureにおけるプロセス管理につい

て述べる．2 章で筆者らが研究対象としているマルチ

図 2 本研究におけるプロセス管理
Fig. 2 Process management model of Future.

スレッドアーキテクチャプロセッサについて述べる．

3 章で Futureのプロセス管理に関する課題を述べ，

4 章でプロセス管理に関する目標を述べ，5 章で本研

究で定義したプロセスのプロセスコンテキストについ

て説明する．6 章で，課題の 1つとしているプロセス

切替え方式について述べ，7 章でユーザレベルでのス

レッド制御をサポートするための，OS内事象通知機

構の実現方式を述べ，8 章で評価結果を述べる．

なお，MULiThにおけるスレッド管理方式，およ

び，OS からの事象をユーザレベルで受信する機構

（Kernel Notification）については文献 5)で報告して

いるので，詳細はそちらを参照されたい．

2. OChiMuS PE

筆者らは，本研究で扱うマルチスレッドアーキテ

クチャプロセッサとして，オンチップマルチ SMT

（OChiMuS）アーキテクチャを並行して検討してい

る6)．Futureは，現在，単一の SMT PE（Processing

Element）を搭載する OChiMuSプロセッサ（以降，

OChiMuS PEと呼ぶ）を対象に研究を進めている．

OChiMuS PEおよび OChiMuSアーキテクチャに

ついての詳細は文献 6)を参照されたい．

OChiMuS PEは，MIPSプロセッサアーキテク

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ている．OChiMuS PEで

は，チップ上の計算資源を利用している実行中の命

令流のことをアーキテクチャスレッド（Architecture
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表 1 アーキテクチャスレッドの状態
Table 1 States of the architecture thread.

A スレッドの状態 状態の意味
NORMAL 命令フェッチ可能
HALT 完全停止
BLOCK 命令フェッチを一時停止

Thread：以下，Aスレッド）と呼び，プログラムカ

ウンタ（以下，PC），汎用レジスタなどの資源を各 A

スレッドごとに備え，演算器などのパイプライン資源

やキャッシュメモリ，TLBを A スレッド間で共通に

利用する．以下，Aスレッドごとに備えたハードウェ

ア資源のことを「Aスレッドコンテキスト」と呼ぶ．

OChiMuS PEでは Aスレッドを仮想化する機能

を有しており，システムソフトウェアが管理するスレッ

ド（以下，これを論理スレッドと呼ぶ）をOChiMuS

PE 内のどの A スレッドに割り当てているか，とい

う対応付けを OChiMuS PE 内部で管理している．

FutureやMULiThなどのシステムソフトウェアは，

システムソフトウェアで管理する論理スレッドの識別

子（LTN: Logical Thread Number）を指定して，A

スレッドの生成・削除・一時停止などを制御する．こ

れらのスレッド制御命令はユーザレベルで実行できる．

Aスレッドの状態は，スレッド制御命令により表 1に

示す 3つのいずれか状態となる．また LTNは，各 A

スレッドごとに備えられたユーザレベルからもアクセ

ス可能な専用レジスタに保持されており，レジスタア

クセスと同様に設定，参照ができる．

また，OChiMuS PEの例外に関しては，外部割

込みを固定 A スレッドで発生させ，その他すべての

例外☆を例外要因の命令コードを実行させた個々の A

スレッドで発生させるという仕様である．

3. Futureにおけるプロセス管理の課題

本章では，まず Futureで扱うプロセスに関する特

徴を述べ，プロセス管理に関する課題を述べる．

3.1 Futureで扱うプロセスの特徴

従来 OSでは，プロセスに割り当てるハードウェア

コンテキストが 1つであったため，OSがプロセスご

とに管理するハードウェアコンテキストも 1つであっ

た．一方，Futureの場合，OChiMuS PE内のす

べての A スレッドコンテキストをプロセスへ割り当

てるため，プロセスごとに複数のハードウェアコンテ

キストを含むという特徴がある．

☆ MIPS アーキテクチャで扱う割込み例外以外の例外を指す．た
とえば，システムコール例外，アドレスエラー例外，TLB 関連
例外，予約命令例外などである．

3.2 プロセス切替えに関する課題

3.1 節で述べた Futureで扱うプロセスの特徴によ

り，Futureではプロセス切替えの際に，OChiMuS

PEで実行中のすべての Aスレッドを対象に退避・復

帰する機構の実現が課題となる．特に性能面で，従来

OSのプロセス切替えオーバヘッドに対し，Aスレッ

ド数に比例して増大することが予想される．より効率

の良いプロセス切替えが Futureの課題となる．

3.3 ユーザレベルへの OS事象通知に関する課題

Futureでは，プロセスに属する各論理スレッドの

ハードウェアコンテキストの管理および制御に関する

権限を，すべてユーザレベルライブラリに任せている．

ユーザレベルでより効率の良いスレッド制御を行うた

めには，Scheduler Activations 12)などの従来手法を

用いて，論理スレッドの制御にかかわる，OS内で発

生した事象をユーザレベルへ通知することが有効であ

る．たとえば，I/Oリクエスト発生による論理スレッ

ドのブロッキングを検出し通知することで，ブロック

した論理スレッドを実行可能な別の論理スレッドへ切

り替えることが可能となる．

Futureでも，ユーザレベルのスレッドの実行制御

をサポートするために，OS内で検出した事象をユー

ザレベルへ通知する機構を設けることを課題とする．

Futureの場合，具体的には，MULiThに備える事象

の受信処理を担う Kernel Nortification Handler（以

下，KNH）5) へ事象を通知し，KNHで OSから送ら

れた事象やブロックした論理スレッド情報をもとに論

理スレッドを再スケジューリングする．Futureでは

通知する事象の管理，および効率の良い OS事象通知

処理を設けることが課題となる．

4. Futureのプロセス管理の目標

Futureでは，1個以上の論理スレッドで構成され

た実行実体を “プロセス”として扱い，プロセスの管

理，制御（生成，削除，切替え）を担う．筆者らは，

マルチスレッドアーキテクチャプロセッサにて，より

高いプロセス実行性能を得るために，以下の目標を掲

げた．

( 1 ) プロセスごとに複数の A スレッドコンテキス

トを管理し，プロセス切替え時に OChiMuS

PE内のすべての Aスレッドコンテキストを対

象とした退避・復帰を可能とする機構を備える

こと．

( 2 ) OS内で検出した論理スレッド制御にかかわる

事象を管理し，KNHに対して通知する機構を

備えること．
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図 3 各プロセスのアドレス空間上の情報とプロセスコンテキストの関係
（OChiMuS PE 内 A スレッドが 4 個の場合）

Fig. 3 The relations between an address space and a process context.

文献 5)では，KNHによる OS 事象受信方式を述

べているが，OS 内の事象の管理，KNHの起動方法

についての記載はないため，本論文で詳細を述べる．

5. Futureにおけるプロセスについて

5.1 プロセス管理の概要

Futureでは 1つのプロセスに対して，OChiMuS

PE内のすべての Aスレッドコンテキスト，仮想アド

レス空間，および，仮想 I/O 資源を割り当てる．同

じプロセスに属するすべての論理スレッドは，プロセ

スに割り当てられたこれらの資源を共有する．その結

果，データ共有する論理スレッドどうしは，ある論理

スレッドによってすでにキャッシュメモリへロードさ

れたデータを他の論理スレッドでもアクセスすること

で結果としてキャッシュミスを減らすという「建設的

干渉（constructive interference）2),3)」が期待できる

ようになる．

図 3に，FutureとMULiThとで分担して管理す

るプロセスコンテキストとアドレス空間上での配置関

係を示す．Futureは，プロセスごとに図 3 内の（1）

～（6）に示すプロセスコンテキストを管理する．各プ

ロセスのアドレス空間上に割り当てたテキスト領域・

データ領域・KNH用のスタック領域などのアドレス

空間管理情報や，プロセスが使用中の I/O 資源情報

や，プロセススケジューリングに必要なプロセス管理

情報をプロセスコンテキスト（1）～（3）で管理する．

Futureのプロセスコンテキストの特徴は，次の 2点

である．

• プロセスコンテキスト（5）で OS 用スタックを

A スレッド個数分管理し，各スタック上で A ス

レッドコンテキスト（6）を管理すること．

• プロセスコンテキスト（4）で KNHアドレス情

報，および Aスレッド個数分の KNH用スタック

ポインタを管理すること．

OS用スタックを Aスレッド個数分管理することに

より，2 章で触れた OChiMuS PEの例外が発生し

た場合に，個々の A スレッドが並行して例外処理可

能となる．

Futureでは，KNH登録用システムコールを提供

しており，プロセス起動時にMULiThがこのシステ

ムコールを使い，プロセスコンテキスト（4）の KNH

のアドレスを登録する．また，Futureでは，プロセ

ス生成時に KNH 用スタックを A スレッド個数分プ

ロセスへ割り当て，プロセスコンテキスト（4）で各

スタックポインタを管理する．これにより，7.2 節お

よび 7.3 節内に示す KNHへの事象通知処理を個々の

Aスレッドで並列に実行可能としている．

次に，Futureが扱う A スレッドコンテキストと

その退避先を表 2 に示す．Futureでは A スレッド

コンテキストのうち，汎用レジスタと，例外発生時の
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表 2 A スレッドコンテキストの退避情報と退避場所
Table 2 Relations of the architecture thread context

informations and save areas.

退避先 退避情報
ThMB 汎用レジスタ
　 例外発生時の PC

OS 用スタック 例外発生時のステータスレジスタや
　 例外原因レジスタの内容
　 例外発生時の A スレッドの LTN

　 例外発生時の A スレッドの状態
　 A スレッドコンテキスト退避領域情報

PCをユーザレベルで管理する論理スレッド用データ

管理ブロック（ThMB: Thread Management Block）

へ退避し，その他のコプロセッサレジスタの情報，お

よび A スレッド関連レジスタの情報を OS 用スタッ

ク内に退避し管理する．MULiThでは，論理スレッ

ド生成時に，論理スレッド用スタックと ThMB を各

論理スレッドへ割り当て，ThMBで各論理スレッド

の属性情報（図 3 (a)）と，実行を中断した論理スレッ

ドの Aスレッドコンテキスト（図 3 (b)）を管理する．

また，ThMBの先頭アドレスを論理スレッドの識別

子（LTN）として使用する．LTNが ThMBの先頭ア

ドレスを指すことにより，MULiThの ThMB検索

を容易にするだけではなく，ThMBを管理していな

いFutureからも実行途中の論理スレッドの Aスレッ

ドコンテキスト退避先アドレスを得られるようにして

いる．

このように，ThMBへつねに実行途中の論理スレッ

ドの汎用レジスタと PCを退避しておくことにより，

7 章で示す KNH起動処理の際に，Aスレッドコンテ

キストコピーの回数を削減できるという効果が得られ

る☆．ただし，ユーザレベルにおいて論理スレッド切替

え途中に割込みが発生したような場合には，Future

とMULiTh間で ThMBに対する競合が発生する5)．

これに対しMULiThがユーザレベルで ThMBを利

用している場合には LTNを特別な値に設定するとい

うルールを設け，ThMBの競合を回避している5)．以

下本論文ではこの特別な LTN値を仮に「0」とする．

Futureでは LTNが「0」であった場合には，Future

では，すべての A スレッドコンテキストを OS 用ス

タックへ退避し，その退避場所をプロセスコンテキス

ト（6）の「ThMB競合時の Aスレッドコンテキスト

退避先アドレス」へ保持することで，ThMB 内の情

報破壊を回避している．

なお，MULiThでは，pthread_yield関数による

☆ 本効果については文献 5) に記載されている．

明示的な論理スレッド切替え時や，論理スレッドの実

行終了時や，KNHにおける OS事象受信時に，論理

スレッドスケジューラを起動し，実行待ち状態の論理

スレッドがあれば，論理スレッドの LTNから ThMB

のアドレスを得て，Aスレッドコンテキストを切り替

える5)．スタックポインタはハードウェアアーキテク

チャの仕様に従い汎用レジスタ内で保持しているため，

Aスレッドコンテキスト切替えにともない切り替わる．

5.2 Futureの Aスレッドコンテキストの退避・

復帰の流れ

例外発生時 Futureでは，ThMBを競合して利用

しないことを確認し，Aスレッドコンテキストのうち，

汎用レジスタと例外発生時の PCを ThMB（図 3 (b)）

へ退避し，その他のコプロセッサレジスタの情報，A

スレッドの LTN，表 1で示した Aスレッドの状態を

OS用スタック内（図 3（6））へ退避する．例外処理

から元の論理スレッドに復帰する場合には，OS用ス

タック内に退避した LTNの値から ThMBを参照し，

汎用レジスタや PCの情報を復帰する．また，発生し

た例外がタイマ割込みや I/O割込み，sleepシステム

コールなどプロセス切替えを引き起こす例外だった場

合には，上記と同様に ThMBおよび OS用スタック

へ Aスレッドコンテキストを退避した後，次章で示す

プロセス切替え方式によりスタックなどの情報ととも

にプロセスコンテキストを切り替える．プロセス切替

え後にユーザレベルへ戻る際には，7.2節に示すKNH

への事象通知を行う．

KNHでは，Futureの処理中に一時停止させた論

理スレッドの LTNと，論理スレッドの一時停止の理

由（すなわち 7 章で示す通知事象）を受け取り，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．

なお，ThMB競合を回避した場合でもKNHへの事

象通知が必要となる場合がある．この場合，Future

では KNHへの事象通知後，OS用スタック内に退避

したAスレッドコンテキスト（図 3 (b)）の復帰を行っ

たり，事象通知を行わずに A スレッドコンテキスト

の復帰のみを行ったりするなどの方法で対処する．そ

れらの処理については，7.1 節で示す．

6. プロセス切替え方式

Futureでは，従来の OSとは異なり，プロセス切

替え時に複数個の A スレッドコンテキストをすべて

切り替える必要がある．まず筆者らは，Futureにお

けるプロセス切替えのときの A スレッドコンテキス

トの退避・復帰方法に関して以下の方式を検討した．

( 1 ) ある 1つの Aスレッドが退避・復帰を担う方式
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図 4 方式 ( 1 ) のプロセス切替えの概念図
Fig. 4 The process switching flow ( 1 ).

図 5 方式 ( 1 ) のプロセス切替えの流れ
Fig. 5 The chart of the process switching flow ( 1 ).

( 2 ) 各Aスレッドで退避・復帰処理を分担する方式

図 4 および図 5 に 4 つの A スレッドを備えた

OChiMuS PEでプロセス切替えの契機となる例外

を Aスレッド「0」が受け付けた場合の方式 ( 1 )の処

理の流れを，概念図および C 言語風の擬似コードに

よって示し，図 6 および図 7 に方式 ( 2 )の処理の流

れを同様に示す．

方式 ( 1 )は，プロセス切替えの契機となる例外を

受け付けた Aスレッドが，OChiMuSアーキテクチャ

の「スレッド一時停止命令（PBLK命令）」を用いて

他の Aスレッドの実行を一時停止させ，PE内の全 A

スレッドコンテキストを退避し，次のプロセスの Aス

レッドコンテキストを復帰する方式である．

方式 ( 1 )には 3つの問題がある．第 1の問題は，A

スレッドコンテキストの退避・復帰処理をシーケンシャ

ルに行うため，OChiMuS PEの Aスレッドの個数

の増加にともない，プロセス切替えオーバヘッドの増

加の割合が大きくなるという問題である．この問題に

ついては，8 章内の評価で結果を示す．第 2の問題は，

以下に示す複数の専用命令が必要となることである．

図 6 方式 ( 2 ) のプロセス切替えの概念図
Fig. 6 The process switching flow ( 2 ).

図 7 方式 ( 2 ) のプロセス切替えの流れ
Fig. 7 The chart of the process switching flow ( 2 ).

方式 ( 1 )では他の Aスレッドを一時停止させるため

に，他の Aスレッドで実行中の論理スレッドの LTN

を知る必要があるが，OSは論理スレッドを管理して

いないため，他の Aスレッドの LTNの値を得る命令

が必要となる．また，一時停止している他の Aスレッ

ドコンテキスト（汎用レジスタ，PCなど）の情報を

得るための命令も必要となる．また第 3の問題は，処

理（b）で OS実行中の Aスレッドが存在する場合の

実装が複雑になる点である．OSレベルで中断不可能

な処理（たとえば，TLBの設定やページ管理表・I/O

管理表などの更新中など）をしている A スレッドが

ある場合，OSレベルのロックを獲得した状態の Aス

レッドを中断させてしまうこととなり，システム全体
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に不具合が発生してしまう．これを避けるために，OS

レベルのクリティカルな処理を中断させないための実

装が必要となる．たとえば，ユーザレベルの Aスレッ

ドだけを一時停止させる命令を用意し，OS実行中の

Aスレッドがユーザレベルに復帰した後にプロセス切

替えのための A スレッドコンテキスト退避を開始す

る，といった実装が必要となる．

方式 ( 2 )は，プロセス切替えの契機となる例外を

受け付けた Aスレッドが，他の Aスレッドで「プロ

セス切替え用例外」を発生させる命令（以下，この命

令を「プロセス切替え命令」と呼ぶ）を実行して例外

を発生させ，各 Aスレッドが Aスレッドコンテキス

トの退避・復帰処理を行う方式である．図 7 内の処

理（a），（c），（d）で例外処理の枠組みで各 Aスレッ

ドが並列に Aスレッドコンテキストを退避したり，処

理（g）～（ i）でユーザレベルへ復帰したりするための

「プロセス切替え例外復帰用スレッド」を各 Aスレッ

ドで実行するなど，SMTアーキテクチャの並列性を

コンテキスト退避・復帰に利用した効率的なプロセス

切替えを可能とする．また，例外処理の枠組みでカー

ネルレベルで各 Aスレッドが Aスレッドコンテキス

トを退避するので，OS実行中の Aスレッドにプロセ

ス切替え例外を発生させた場合も，従来の多重例外処

理の枠組みで，実行途中の OSの処理を済ませてから

プロセス切替え例外の処理を開始するといった実装も

容易である．

方式 ( 2 ) の問題点は，プロセス切替え用例外のサ

ポート，およびプロセス切替え命令の追加を要するこ

とである．しかし，これらのハードウェアに対する要

求は，方式 ( 1 )で追加する必要がある命令数に比べ

少ない．

筆者らは，性能を第 1に考え，同時にシステムソフ

トウェア実装の容易性，ハードウェアアーキテクチャ

に追加する機能が少ないという点で，方式 ( 2 )が最

良であると判断し，採用した．OChiMuSアーキテク

チャにはプロセス切替え用例外，およびプロセス切替

え命令を追加した．

なお，Futureにおけるプロセス切替え例外復帰用

スレッドの処理では，OS用スタックにすべての Aス

レッドコンテキスト退避していた（すなわち，ThMB

の競合を起こしていた）場合を除き，プロセス切替え

が発生したことを KNHへ通知する．KNHの起動方

法および，プロセス切替え時に Futureが KNHを起

動する理由，起動するための A スレッドコンテキス

トの内容などについては，次章に示す．

7. Futureの OS事象通知方式

Futureでは現状，次に示す事象を検出してユーザ

レベルへ通知する．

( 1 ) I/Oアクセスなどのシステムコールにより，論

理スレッドがブロックしたこと

( 2 ) ブロックしていた論理スレッドの I/Oリクエス

トが完了したこと

( 3 ) プロセス切替えが発生し論理スレッドを中断さ

せたこと

これらの事象以外にも，ページフォールト発生によ

りスレッド実行がブロックしたこと，シグナル通知な

ども，本枠組みによりユーザレベルへ通知可能と考

えている5)．本章では，Futureにおける KNHの起

動方法を述べ，上記の事象管理と通知方法について述

べる．

7.1 KNHの起動方法

図 8 に，Futureが KNHを起動する方法を C言

語風擬似コードで示す．Futureでは，処理（a）で

Aスレッドコンテキスト退避場所を確認し，Aスレッ

ドコンテキストが ThMBへ退避されていた場合には，

処理（b）で，通知する事象情報，KNH関連の各種情

報（プロセスコンテキストで保持する KNH用スタッ

クと KNHアドレス），そして ThMBの競合を避ける

ための LTN値（0）を設定してユーザレベルへ戻ると

いう手続きで KNHを起動する．

例外的に，事象を検出しても KNHへ戻らない場合

がある．それはプロセス切替えの発生時にユーザレ

ベルで論理スレッド切替えが行われていた場合である

（処理（d））．この場合，すでにユーザレベルで論理

スレッドの再スケジュールを行っていた状況なので，

KNHをあえて起動せず，処理（e），（ f）により，OS

図 8 KNH 起動処理の流れ
Fig. 8 KNH execution flow.
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用スタックに退避されている A スレッドコンテキス

トを復帰する．

また，Futureが複数の通知事象をかかえる場合が

ある．たとえば，以下の状況がある．

• OS用スタック内に汎用レジスタ，PC情報を退避

した場合で KNHへ情報通知する必要が生じた場

合（処理（g））．

• 複数の I/O完了や複数のシグナルを通知する場合．

• プロセス切替えと I/O 完了やシグナルなどを組

み合わせて通知する場合．

これらの場合，Futureでは，1 つの事象を KNH

へ知らせると同時に，再び Futureに戻るよう指示を

出す．KNHでは，Futureから OS再入の指示を受

け取った場合，Futureへ再び戻るために専用のシス

テムコールを用いてOSへ戻る．Futureでは，OS再

入の理由を調べ，OSスタックに保持しておいた Aス

レッドコンテキストの復帰や，第 2の事象通知を行う．

以上の方法により，Futureが様々な状況で検出し

た事象を，すべてKNHへ通知できるようになり，Fu-

tureが検出した事象をユーザレベルでの適切な論理

スレッドスケジューリングに活かせるようになる．

7.2 プロセス切替え事象の管理と通知

Futureでは，プロセス復帰時に KNHへプロセス

切替えが発生したことを通知する．Futureが KNH

へ通知する情報は以下のとおりである．

(i) プロセス切替えの発生したことを示すフラグ

（“KNH_STATUS_SWITCH”）

(ii) プロセス切替えにより，Futureが実行を中断

した論理スレッドの LTN

ユーザレベルで論理スレッドを定期的に切り替える

ためには，何らかの時間情報を得る必要がある．しか

し，時間情報を得るためにシステムコールを用いる方

法では，システムコールによる OS遷移のオーバヘッ

ドが大きい．そこで，本プロセス切替えの事象 (i)を

通知することで，「プロセス切替え」という時間間隔

を KNHへ通知する．これにより，システムコールを

用いた時間情報の取得を行わなくても，少なくとも，

プロセス切替えのタイミングで，ユーザレベルでの論

理スレッドの再スケジューリングが可能となる．

7.3 I/Oブロッキング事象の管理と通知

Future では，I/O 資源ごとに I/O リクエスト

キューを備え，I/O 待ち状態となった論理スレッド

に関し，次の情報を管理する．

• プロセス ID

• I/Oリクエストを実行した論理スレッドの LTN

そして Futureでは，I/O リクエストが完了時に，

 

 

 

図 9 Kernel Notification 機構の流れ（I/Oブロック発生・解除
の例）
Fig. 9 The time chart of Kernel Notification.

本 I/O リクエストキューの情報を参照し，KNH へ

I/Oブロック解除となった論理スレッドの LTNを通

知する．

図 9 に，システムコールによる I/O リクエストを

受け取ってから，I/O リクエストが完了したことを

Futureが通知するまでの処理の流れを示す．

まず，（1）I/Oリクエストのシステムコールにより，

カーネルレベルへ遷移する．（2）Futureで Aスレッ

ドコンテキストを ThMBへ退避する．（3）Futureで

I/O リクエストを処理する．ここで I/Oブロックを

検出する．（4）KNHへ I/Oブロックが発生したこと

を通知する．KNHへは，I/Oブロックが発生された

ことを示すフラグ（KNH_STATUS_BLOCKED）だけを通

知する．（5）KNHでは，これらの情報を得て，別の

論理スレッドを再開するために論理スレッドを再スケ

ジュールする．

次に I/Oリクエストが完了したときの流れを説明す

る．まず，（6）I/O割込み例外が発生し，OSへ遷移

する．（7）Futureでは，割込み発生時に実行中だっ

た論理スレッドのコンテキストを ThMBへ退避する．

（8）割込み例外処理において，完了した I/Oのリクエ

ストキューを調べ，待機中の論理スレッドの LTNを

得る．（9）LTNが指す ThMBに対し，完了した I/O

リクエストの結果を反映させる．（10）KNHへ I/Oブ

ロックが解除されたことを通知する．KNHへ通知す

る情報として，以下の 3つの情報を渡す．

(i) I/O ブロックが解除されたことを示すフラグ

（KNH_STATUS_UNBLOCKED）

(ii) OS遷移時に実行中だったスレッドの LTN

(iii) I/Oブロックが解除された論理スレッドのLTN

（11）KNHでは，I/Oブロックが解除されたことと，
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上記（ ii），（ iii）の LTN情報を得て，これらの論理ス

レッドを含め再スケジュールする．

本事象通知方法により，ユーザレベルにおいて I/O

ブロック中の論理スレッドの管理を省くことができる．

8. 実装と評価

筆者らは，本論文で述べた Futureのプロセス切替

え方式に関して，実行駆動型シミュレータ「MUTHASI

（MultiTHreaded Architecture Simulator）6)」を用い

て評価した．本シミュレータは OChiMuS PE を

シミュレートし，A スレッドの個数やキャッシュな

どのパラメータを設定可能である．筆者らは，GNU

の binutils-2.12.91☆，gcc-3.2 ☆☆，newlib-1.9.0を用

いて，シミュレータ上で動作させる評価版 Futureを

構築した．

6 章で示したプロセス切替え処理における実行性能

を計測するために，プロセス切替えを要求するシステ

ムコール「yield()」を Futureに用意した．そして，

OChiMuS PEに搭載する Aスレッド数を 1，2，4，

8に増加させた場合，プロセス切替えに要する時間が

どの程度増加するかを計測した．ここで，プロセス切

替えに要する時間とは，yield()による OS 遷移後か

ら次の論理スレッドのディスパッチまでの時間とする．

したがって，A スレッド数が 1 の処理が，ほぼ従来

OSにおけるプロセス（またはカーネルレベルスレッ

ド）切替え処理に相当すると考えてよい．

図 10に筆者らが提案するプロセス切替え方式に要

するサイクル数をメモリオーバヘッドのない状態で計

測した結果と，6 章で比較検討した方式 ( 1 )のプロセ

ス切替えに要するサイクル数を机上計算で求めた結果

を示す．どちらも，ThMB の競合が起きない場合の

プロセス切替え処理のサイクル数を示している．

方式 ( 1 )のサイクル数の算出では，図 5 内に示した

処理（a），（b），（c）に要する時間をそれぞれ Ta，Tb，

Tcとし，図 5 内処理（d）でプロセスをスケジュー

リングおよび切替えに要する時間を Td，同じく処理

（d）内で KNH を起動し事象通知をする時間を Te，

図 5 内処理（e）～（h）で論理スレッドを復帰する時

間を Tfとする．Aスレッド数を nとした場合の Ta

～Tfの算出式を以下に示す．方式 ( 2 )と同等の処理

は，方式 ( 2 )の計測値を流用した．流用できない部分

は，スレッド制御命令（一時停止命令<PBLK>，一時停

止解除命令<PUBLK>，完全停止命令<PDALL>，スレッ

☆ OChiMuS PE のスレッド制御命令，プロセス切替え命令を利
用可能にしたもの．

☆☆ 最適化オプション-O2 を設定した．

図 10 プロセス切替えサイクル数の比較
Fig. 10 Process switching cycles.

ド生成命令<PALLC>，Aスレッド間汎用レジスタ転送

命令<FWD>），メモリへのストア命令<SW>などを組み

合わせてほぼ同等の処理を行う命令列を作成し，方式

( 2 )と同じシミュレーション環境で実行サイクル数を

計測した．なお，アーキテクチャに実装されていない

他の A スレッドコンテキストを得る命令（一時停止

中の A スレッドの PC，LTN，汎用レジスタを得る

命令）については，汎用レジスタ転送命令<FWD>に置

き換えた．また，MIPSアーキテクチャでは汎用レジ

スタ 0 番は 0 固定であり，26 番と 27 番はカーネル

処理のために予約されているのでこれらを復帰，退避

の対象からはずし，一方で PC，LTNを汎用レジスタ

と同様に復帰，退避すると仮定しているため，<FWD>

や<SW>の実行回数を「30」とした．

• 方式 ( 1 )の実行サイクル数

= Ta + Tb + Tc + Td + Te + Tf

• Ta = Aスレッド数 1の方式 ( 2 )の処理（a）

• Tb =（<FWD> × 1 + <PBLK>）× (n − 1)

• Tc = {(<FWD>+<SW>)× 30 + <PDALL>}×(n−1)

• Td = Aスレッド数 nの方式 ( 2 )の処理（e）

• Te = Aスレッド数 1の方式 ( 2 )の処理（g）

• Tf = Aスレッド数 1の方式 ( 2 )の処理（h）× n

+ {<PALLC>+ <FWD>× 30 + <PUBLK>}× (n − 1)

方式 ( 1 )の場合，A スレッド数 1 個のプロセス切

替え実行サイクル数に対し，4個の場合に約 3 倍，8

個の場合に約 5.5倍の割合でサイクル数が増加してい

る．一方，提案する方式 ( 2 )の場合，A スレッドが

4個の場合には約 2.3倍，8個の場合には約 3.5倍の

割合でサイクル数が増加している．結果として，方式

( 1 )の方が方式 ( 2 )に比べて，A スレッドが 4 個の

場合に 1.3倍，8個の場合に 1.6倍の実行時間を要し

ている．特に方式 ( 1 )は Tb，Tc，Tfの処理サイク

ル数，Aスレッド数 nにほぼ比例して増加するため，

A スレッド数が増えるに従って方式 ( 2 )に対する処
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理性能差が大きくなる傾向を示している．定性的にも

方式 ( 1 )では，OSレベルの処理を実行中の Aスレッ

ドがある場合の対処などを含めたシステムソフトウェ

アの実装が複雑になることや，ハードウェアアーキテ

クチャで用意する必要がある専用命令や機能の量が多

いことなどから，筆者らが提案した，プロセス内の A

スレッドコンテキストを並行して退避，復帰するプロ

セス切替え方式 ( 2 )の有効性を示している．

9. 関 連 研 究

本研究で実現した，複数のハードウェアコンテキス

トを含むプロセスを OSで管理し，複数のハードウェ

アコンテキストを扱うプロセス切替え方式に関しては，

ほかに提案例がなく，筆者らが初めての試みである．

従来 OSに関して，Solaris 8)では「軽量プロセス」

というプロセス内スレッドを実行させるための仮想実

行環境をカーネル・スレッドへ割り当てており，カー

ネルへ遷移する際には，軽量プロセスのハードウェア

コンテキストを軽量プロセスのスタック上に退避・復

帰して管理している．Mach 9)では，タスクの実行単

位であるスレッドごとにハードウェアコンテキストを

管理しており，スレッドはタスクへ割り当てられるア

ドレス空間や I/O 資源などを共通に利用する．また

Linux 10)では，cloneシステムコールを用いて共通の

アドレス空間や I/O 資源などを利用するプロセスを

定義しており，カーネルレベルで個々のプロセスの実

行コンテキストを管理している．いずれの従来OSも，

共通の資源を使う実行実体（軽量プロセス，スレッド，

Linux 流プロセス）という定義はあるものの，プロ

セッサ資源への割当ては個々の実行実体であり，個々

のハードウェアコンテキストを管理している．そのた

め，本研究で提案したように共通の資源を使う実行実

体だけをマルチスレッドアーテクチャプロセッサ上で

実行させるためには，カーネルレベルのスケジューラ

でアドレス空間を共有する実行実体を集約するといっ

た方式が必要となる．文献 11)では，UNIX流プロセ

スの集約を行うという研究が行われており，今後マル

チスレッドアーキテクチャプロセッサへの適用も考え

られている．しかし，従来 OSでマルチスレッドアー

キテクチャプロセッサへ共通の資源を使う実行実体の

集約を行えたとしても，従来の OS ではカーネルレ

ベルで実行実体のプロセッサ割当てを制御しており，

カーネル遷移のオーバヘッドがともなうこととなる．

この点で，ユーザレベルで軽量なスレッド制御行う本

研究のプロセス管理の方が，スレッドの生成，削除，

同期の性能面でより有利であると考えている．

OSからの事象通知に関しては，いくつかの研究が

報告されている12)∼15)．これらの研究では，カーネル

レベルで検出された事象をユーザレベルのスレッドス

ケジューラへ伝えるために，別途カーネル・スレッド

を確保し，そのカーネル・スレッドのコンテキスト内

に中断したスレッドのハードウェアコンテキストや事

象内容を設定し，伝達するという方法をとっている．

Futureではカーネルレベルで管理する仮想実行環境

（すなわちカーネル・スレッドに相当する実行実体）が

ないため，カーネル・スレッドの確保を不要とし，さ

らに ThMBへ Aスレッドコンテキストを直接退避す

るため，カーネル内部に一度退避する従来方式に比べ

て，Aスレッドコンテキストコピー回数が少なく，効

率の良い事象通知を実現している5)．

10. ま と め

筆者らは，マルチスレッドアーキテクチャプロセッ

サを従来 OSで管理する際の問題を提示し，その問題

を解決するために，OS“Future” のプロセス管理に

関する課題と解決方式について述べた．

第 1に，マルチスレッドアーキテクチャプロセッサ

の複数のハードウェアコンテキストを含むプロセスを

定義し，プロセス切替えの際に，複数のハードウェア

コンテキストを退避・復帰しなければならない課題に

対し，筆者らは，プロセッサ上の各計算実体（Aスレッ

ド）においてコンテキストの退避・復帰を並列に実行

させる方法を提案し，実現した．

第 2に，ユーザレベルでのより効率的なスレッド制

御のために，OS内で検出した事象をユーザレベルに

通知するための処理実現という課題に対し，筆者らが

提案している事象受信機構であるKernel Notification

Handlerの起動方法を明示し，プロセス切替えという

事象の通知方法，および I/O リクエストにより発生

する論理スレッドのブロッキング事象の管理と通知方

法について明らかにした．

上記プロセス管理方式に関する実装を行い基本

性能を評価し，プロセス切替え方式に関しては，

OChiMuS PE上の Aスレッドが 4個の場合には約

2.3 倍，8 個の場合には約 3.5 倍のサイクル数でプロ

セス切替えを実行できることを示した．

今後は様々な条件下での予備評価を行ったうえで，

I/Oブロックを含むテストプログラムで本プロセス管

理の有効性を確認する予定である．また，Futureの

メモリ管理機能について検討し，メモリ管理のオーバ

ヘッドを含むシステムソフトウェアの評価を行いたい

と考えている．
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