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インメモリDBへの適用に向けた実用的で安全な
高並列オープンアドレスハッシュテーブル
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概要：任意の <キー，値 >ペアを管理対象としたオープンアドレッシング方式のハッシュテーブル操作
を，高並列に行う実用的で安全な APIと処理方式を提示する．マルチプロセッサ計算機上でコア数に比例
した性能を出すインメモリ DBMSや KVSを実装するための汎用的な基本部品として使うことを想定して
いる．ハッシュテーブル上に管理対象データの登録情報と参照カウンタを併せ持ち，それを一体操作する
ことで，高並列データ処理に特有の複雑な競合タイミングを部品内部に局所化して隠蔽できるという特徴
を持つ．この部品を利用することで，DBMSの様々な機能コンポーネントの開発者は，開発・保守の生産
性を落とすことなく，かつ十分な品質を保持しながら，システム全体をマルチコアスケーラブルに性能向
上させることが可能となる．ロックを用いた処理との比較を実施し，性能向上効果を確認した．
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Abstract: We present the highly-concurrent yet practical and safe hash table API and processing with open
addressing that can handle arbitrary <key, value> pairs. One can implement a multicore-scalable in-memory
DBMS or KVS using a common toolkit implementing this technique. It alleviates the burden of worrying
about cumbersome race conditions that are characteristic of highly-concurrent algorithms from general DBMS
developers by integrating hash tabe manipulation and reference counting in a single hash table entry. Encap-
sulating potentially dangerous timing problems within a common toolkit may enable development team to
build a multicore-scalable DBMS safely without much affecting their productivity. Throughput measurement
shows that this highly-concurrent version outperforms mutex-locked version under various conditions.
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1. はじめに

本論文では，マルチコア計算機上の高性能インメモリ
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データ処理を安全に開発することを目的として，衝突を

オープンアドレッシングによって解消するハッシュテー

ブルに対する実用的な高並列操作方式を提示する．この方

式の主な適用先としては，マルチコアプロセッサを用いた

サーバ上で商用の業務システムを稼働させる計算機利用

環境での，プラットフォーム（ハイパーバイザや OS）や

ミドル層（DBMSや APサーバなど）の内部処理でのプ

ロセス・スレッド間の共用資源を管理するモジュール群が

利用する，汎用的なデータ処理部品を想定している．ミド

ル層への応用としては，特にインメモリの DBMSや KVS

（Key-Value Store）のキャッシュ管理機能，ロック管理機
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能，セッション管理機能，トランザクション管理機能，ロ

グ管理機能などの実装に広く適用可能な共通部品を実現す

ることをめざしている．

I/O処理を除くミドル層の性能は，2000年代初頭までは

主にマイクロプロセッサの高速化とメモリの大容量化とい

うハードウェアの進化と，それを利用するソフトウェア処

理方式の改善によって向上してきており，細粒度の並列処

理を採用する必然性は乏しかった．最近のプロセッサアー

キテクチャの潮流変化（クロック高速化からマルチコア化

へ）と，引き続くメモリ大容量化（OLTP環境で利用する

DBの多くをインメモリに配置することが可能になってき

た）の 2つの要因により，高並列なインメモリデータ処理

方式の探求と応用が重要性を増してきている．

マルチコア環境では，メモリ上の共有オブジェクトの排

他制御が大きな性能ボトルネックとなる．これに対応する

ため，既存ソフトウェアを改良して共有オブジェクトに対

するロックを分割したり，ロック占有期間を短縮したりす

る努力が行われているが，近年の多コア計算機*1を有効に

使いきるには不十分であり，より並列度の高いデータ処理

方式をメインパス部分に組み入れることが避けて通れな

い．我々の目標の 1つは，少なくとも 8コア程度まで（で

きればそれ以上，16コアあるいは 32コアまで）性能がス

ケールするデータ管理製品の実用化である．

ロックフリー処理などのマルチコア環境向け高並列アル

ゴリズムを，DBMSの開発現場で様々な機能コンポーネン

トに組み入れようとする場合に，課題の 1つとなるのが各

種の競合タイミングを考慮しなければならない設計負荷の

増大である．また，我々の経験からは，タイミングの絡む

製品不良は時間が経ってもなかなか根絶できないものであ

ることが分かっており*2，製品の保守・拡張性を担保する

うえでも大きな負担となる可能性が高い．この問題を低減

するには，複雑なタイミングが絡む処理部分を共通部品プ

ログラム内に局所化することが有効であろう．その部品の

開発・保守は，CAS（Compare and Swap）命令 [1]をはじ

めとするハードウェア逐次化命令とそれを利用した高並列

データ処理に精通したごく一部のプログラマが担当し，他

の多くの開発者（その多くはマルチコア向けプログラミン

グの知識をある程度持っているが必ずしもその専門家では

ない）はその部品を利用することで，危険な競合状況をで

きるだけ意識せずに自分たちが担当する機能の実装に専念

できるという状況を実現することが，開発・保守生産性と

品質を犠牲にせずにマルチコアスケーラブルな高性能を達

*1 現在市場で一般に調達可能なサーバ計算機は，最小構成で 4コア
からとなっているものが多い．

*2 筆者の 1名が身近に体験した事例では，バージョンアップを繰り
返しながら広く長く使われてきたソフトウェア製品で，20 年以
上前に実装された部分のタイミングバグが新たに発覚して事故発
生に至ったというものがある．これほどではなくても，古いバー
ジョンから潜伏していたタイミングバグが，数年以上の時を経て
発覚するということはそれほど珍しい事件ではない．

成するための近道であると，我々は考える．

本論文の提案方式は，そのような安全で高性能な共通部

品を提供する試みの 1つであり，DBMSの内部処理で広

く使われるハッシュマップを対象とする．ハッシュの衝突

を解決する方法としては，オープンアドレッシングを採用

する．この方式では，ハッシュ値の衝突が発生した場合，

当該エントリをテーブル外部のリスト構造に追加するので

はなく，テーブル内の別の空き位置に格納する．ハッシュ

テーブルサイズを超えるエントリは格納できないが，メモ

リアクセスの高い局所性を期待できる．また，基本データ

構造がポインタチェーンではなく配列であるので，高並列

アルゴリズムのロジックが比較的単純ですむ．

提案方式の要点は，参照カウンタとハッシュテーブル操

作を一体化したことにより，応用目的に適した APIの提

供と危険な競合タイミングの外部漏洩の回避を両立させ

て，安全性の高いパッケージングを実現したことである．

ここでは，あるテーブル位置（ホーム位置）で衝突を起こ

すハッシュ値を持つエントリの集合（シノニムセット）を

単位として競合の検出を行う．エントリ登録・追加位置の

データ構造を CAS命令で操作することでエントリに対す

るアクセス競合を制御するとともに，ホーム位置のデータ

構造を CAS命令で操作することでシノニムセットに対す

る追加・削除の競合を検出し，必要であればリトライする．

登録処理の一部が参照処理をブロックするタイミングがあ

るため，完全なロックフリーアルゴリズムではないが，全

面的にロックに依存する方式と比較して優位な高並列性能

を発揮する．

これまでにも，様々なデータ構造に対する高並列な処理

方式が提案・報告されてきているが，その多くはアルゴリ

ズムの正当性と性能向上効果を検証することに重点が置か

れており，それを製品開発現場に取り入れる場面での生産

性，拡張性，保守性といった観点から論じたものは，我々

の知る限りではほとんど皆無である．次章で述べる CAS

命令を使った従来の高並列アルゴリズムの実装は，少なく

とも我々の評価では，平均的プログラマから見て複雑で理

解が難しいものである．スケーラブルなマルチコア向けプ

ログラミングが多くの DBMS開発者にとって避けられな

いものとなってきた現在，この複雑さをどのように克服し

ながら開発現場に取り入れてゆくかの具体的な対応策が求

められている．

本論文では，まず 2 章で関連する高並列アルゴリズム

の研究事例を示す．3章では高並列アルゴリズムを製品開

発現場へ持ち込むにあたっての課題を解説し，4章で高並

列アルゴリズムに求められる実用性の条件を明確にする．

5章では提案方式の外部インタフェースとそれを実現する

内部データ構造とアルゴリズムを提示する．6章では実用

性と性能の評価を行い，7章で総括する．
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2. 関連研究

基本的なデータ構造に対する実用的な高並列操作アルゴ

リズムのこれまでの研究は，アドホックと汎用の 2つのア

プローチに大別される．なお，マルチプロセッサ向けプロ

グラミング技術全般の解説と最近までの網羅的な参考文献

リストについては，Herlihyらによる教科書 [2]が参考に

なる．この中では，オブストラクションフリー，ロックフ

リー，ウエイトフリーといった用語の正確な定義も与えら

れている．

アドホックアプローチでは，個別のデータ構造ごとに高

並列操作アルゴリズムを開発する．ハードウェアで提供さ

れる CASのようなシリアライズ命令を用いて，単純なカ

ウンタ操作やスタック（LIFO）を実装する方式は，1970

年代の古くから知られており，OS内部処理などで利用さ

れてきた．Obermarckらは，スケジューリングキューのよ

うな複雑なデータ構造を扱う実用的な手法*3を 1980年代

に報告した [3]．基本的で応用範囲の広い片方向リンクド

リストを扱う方式は，2002年にMichaelが簡潔で有効な方

式を示した [4]．また，オープンアドレッシング方式のハッ

シュテーブルをロックフリーに操作する方法は 2005年に

Purcellらが報告している [5]．外部チェイニングで衝突を

解決するハッシュテーブルは，片方向リンクドリストのア

ンカ部分のアレイと見なすことができ，Michaelの方法が

適用できる．これをさらに一歩進めて，Michaelのリスト

構造を基本に拡張可能ハッシュテーブルを実現する方法

を，Shalevらが示した [6]．これらのアルゴリズムは，そ

のAPIが提供するタイミング上のセマンティクスを利用者

が十分に理解して利用する限りにおいて有効である．CAS

命令がこのようなデータ構造に対するノンブロッキングア

ルゴリズムを実装するための重要な基盤になることの理論

的解明は，Herlihyが行った [7]．CASなどのシリアライズ

命令は，102 程度のクロックサイクルを消費する処理時間

のかかる命令であるため，アドホックアルゴリズムではそ

の使用を必要最小限にとどめる工夫が，実行性能を確保す

るうえで必須である．

一方，汎用アプローチでは，任意の離散したメモリ領域

をマルチスレッドから原子的に参照・更新する汎用のイン

タフェースと処理機構の提供をめざす．Herlihyによるト

ランザクショナルメモリの考え方が代表的である [8]．最近

では，Harris，Fraserらが，基本的な CAS命令を用いて，

複数の離散メモリを CASと同じセマンティクスで扱える

MCAS，およびより汎用的な FSTM/OSTMのソフトウェ

*3 ここで Obermarck らの示したアセンブラプログラムは，後年
ロックフリーアルゴリズムで重要なテクニックとして多用される
他スレッドによる補助処理—Obermarck らはこれを「義務の伝
達（passing an obligation）」と呼んでいる—の概念を内包して
いる．このことを指摘した文献は我々の知る限りでは存在しな
い．

アによる実装方法を示した [9], [10]．汎用機構であるため，

どのようなデータ構造も扱うことができ，また単機能のモ

ジュールを組み合わせてより複雑な処理を実現する合成能

力も高いが，逆にリンクドリストやハッシュテーブルのよ

うな基本的なデータ構造を扱う場合は，余分な処理オーバ

ヘッドがかかるという問題がある．Fraserらの手法では，

実装上の制限で原則としてポインタ型のデータしか処理対

象にできないため，データ構造体を要素単位に間接参照し

ながら扱うことになり，処理の複雑性とオーバヘッドが肥

大化しやすい．汎用アプローチでは，アドホックアプロー

チと比べて，同じ機能を実現するのに多くの場合 2倍以上

の CAS命令を使用する．

上記，CAS命令を利用した処理方式群のほかに，現在利

用可能なハードウェアではほとんどまたはまったく実装さ

れていない DCASのような機械命令を前提とした提案も

ある [11]．これらの命令が利用できれば，各種のロックフ

リーアルゴリズムを簡潔にプログラミングすることが可能

となるが，実用性は低いといわざるをえない*4．

本論文で提案する方式は，ハッシュテーブルを対象とし

たアドホックアプローチに属するものであり，新田らがメ

インフレームのマルチプロセッサ化に対応するため 1989

年に公開したもの [12]を基にいくつかの改良を加えたも

のである．参考のため，改良前のデータ構造を付録 A.3に

示す．

3. 高並列処理を実用的に取り込むにあたって
の問題点

従来提案されてきたようなロックフリーデータ処理方式

を，製品プログラム開発現場に幅広く適用しようとした場

合に発生する問題の一部を，実例を示しながら解説する．

以下では，Purcellのハッシュテーブルと Michaelのリン

クドリストを取り上げるが，ここでの議論はそれ以外の場

合（たとえば Herlihyの教科書に掲載されているすべての

ロックフリーアルゴリズム）でも広く適用可能である．要

点は，多くのロックフリーアルゴリズムは，ソースコード

上で陽に把握することが難しいが，それを利用した処理方

式の設計上は十分な考慮を必要とするタイミング上の注意

点を持つことである．

3.1 対象とする課題の定義

まず，本論文で解こうとしている課題を改めて定義して

おく．我々の課題は，DBMSの内部処理で多用されるハッ

シュテーブルを，マルチコア環境で操作するための高性能

でかつ安全な汎用部品を提供する，ということである．「高

*4 高機能な機械命令があればソフトウェアを書くのが楽になるとい
う根拠だけでは，ハードウェア開発者を納得させることはできな
いと我々は考える．その機械命令が，従来より効率的な高並列処
理を実現するのに必要不可欠であるという確証が必要となるであ
ろう．
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図 1 ハッシュテーブルによるメモリ上の共用資源の管理

Fig. 1 Management of shared memory resource by a hash ta-

ble.

性能」とは，コア数に比例したスループット向上を意味す

る．「安全」とは，部品利用者（DBMSの各機能コンポー

ネント実装者）が，高並列処理に特有の危険な競合タイミ

ングをできるだけ意識せずに正しく動くプログラムを書け

るということを意味する．また，「汎用」である，すなわ

ち応用ごとに個別ロジックを開発するのではなく，共通の

部品として提供するという点にも留意が必要である*5．こ

れらの特性を備えた部品は，従来と変わらない生産性と拡

張・保守性を保ちつつ，マルチコアスケーラブルな DBMS

を開発するための有効な助けとなると，我々は考える．

図 1 に，想定するハッシュテーブルの応用場面を示す．

ハッシュテーブルは，DBMS内部処理で用いるメモリ上

の各種共用資源を検索するために利用される．たとえば，

キャッシュ管理でのページディスクリプタ，ロック管理で

の資源テーブル，トランザクション管理でのトランザク

ションテーブル，セッション管理でのセッションテーブル，

ログ管理でのログテーブルなどである．汎用部品としての

ハッシュテーブルは，任意形式のキーと <キー，値 >ペ

アへのポインタを登録・検索・削除する機能を，安全かつ

高並列に提供すればよい．

ここで注意が必要なことは，これら各種の共有資源管理

データ（<キー，値 >ペア）は，部品利用者である各上位

機能コンポーネントの持ち物であるということである．そ

れらのデータ構造（配列か，リンクドリストかなど），その

ライフサイクル（確保・初期化・解放など），使われ方（ア

クセスの逐次化が必要か共有可能かなど）は，上位が規定・

制御するものであり，部品としてのハッシュテーブルはそ

れと干渉すべきでない．ハッシュテーブルは，これらの資

源管理テーブルエントリをキーを用いて検索するための，

外部の補助的なデータ構造でしかない．逐次化環境では，

部品とその利用者の間で，機能責任範囲の分担が明確で独

立性が高くなるようにAPIセットが規定される．高並列環

境では，それに加えて，タイミング上の責任範囲が明確で

独立性が高くなるような APIとセマンティクスを規定す

る必要がある．安全な部品化を実現するためのタイミング

*5 我々は，ソフトウェアトランザクショナルメモリのように低レベ
ルなメモリアクセス層ではなく，ハッシュテーブルというデータ
処理機能層での汎用性をめざしている．

図 2 Purcell によるハッシュテーブルを拡張する試み

Fig. 2 Enhancement of a lock-free hash table by Purcell.

上の独立性という概念は，従来のロックフリーアルゴリズ

ムの文献ではほとんど考慮されてこなかったものである．

3.2 失われた検索結果問題

Purcellらによるハッシュテーブルを，我々の目標とす

る汎用部品化することを考えてみよう．図 2 に，ここでの

議論に適するように原論文から多少変更したデータ構造を

示す．Purcell方式の特徴は，word1（オープンアドレッシ

ングでのサーチ上限と一時状態フラグ）と word2（更新カ

ウンタと状態フラグ）をそれぞれ CAS命令で操作するこ

とで，ロックフリーなテーブル操作を実現していることで

ある．ただし，そのままではキーだけしか扱えないため，

キーフィールドを<キー，値>ペアへのポインタ（pData）

に変え，検索 APIを bool find(key) から void ∗get(key)

に拡張する必要がある．ここまでは，原論文のデータ構造

とアルゴリズムにほぼ自明で簡単な変更を加えて実現で

きる．

問題は，異なるスレッドによる同一キーに対する検索と

削除が競合した場合，get()が正常終了してきた時点で，検

索したキーを持つエントリがすでにハッシュテーブルか

ら削除されているタイミングが発生することである．これ

をここでは「失われた検索結果」と呼ぶ*6．このタイミン

グ上のセマンティクスは，我々の応用目的からすると不

便であり，get()で見つけたエントリが削除されないよう

ハッシュテーブル上に固定する機能追加（しばしば lock()，

fix()，pin()などと呼ばれる）が必要となる．APIは同じ

まま，get()のタイミング上のセマンティクスを変えるだ

けであるが，この変更を実現するのは自明ではない．たと

えば，状態フラグに「使用中」を追加してそれを CAS命

令で操作する案が考えられるが，全体のロックフリー性を

壊さないよう整合性を保って処理を変更する簡単な解は見

*6 同様に追加と検索が競合すると，検索が NOT FOUNDでリター
ンしてきた時点で，求めるキーに対応するエントリがすでに追加さ
れているタイミングも発生する．しかし，この場合，まだハッシュ
テーブルにキーが登録されていないと判断した検索スレッドが自
分で新たに登録を行おうとすると，put()がKEY DUPLICATE
でエラーリターンしてくるため，削除との競合に比べると危険性
は小さい．また，追加と削除が競合すると，put() が正常終了し
てきた時点ですでにそのキーが削除されてしまっている状況も起
こりうる．
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つかっていない*7．さらに，検索処理が CAS命令を使う

ようになると性能特性も大きく変わってくるはずである．

Purcell自身も，辞書機能（キーだけではなく<キー，値>

ペアを操作すること）は今後の課題であるとしている．

上記のようなタイミング上のセマンティクスでも，応用

によっては十分な場合がある．Laarmanらは，検証モデル

解析への応用を示した [13]．この応用では，エントリの削

除機能が不要であるため，ロジックが非常に単純化できる．

DBMSへの応用では，Yuiらがキャッシュ管理（バッファ

管理）への適用を示した [14]．ここでは，削除処理そのもの

は必要であるが，その呼ばれ方がキャッシュ管理特有のパ

ターンに限定されることにロジックが依存している．具体

的には，エントリ削除の契機はページリプレースメントの

ときだけ発生し，かつ，リプレースメント処理はハッシュ

テーブルを経由せずに別データ構造（バッファプールア

レイ）を利用して対象エントリをアクセスして状態を「追

い出し済み」に変更するという仕組みになっている．ハッ

シュテーブルからの削除は，検索処理の延長でこの「追い

出し済み」印の付いたエントリを検出したときにだけ呼ば

れる．すなわち，ハッシュテーブル単体でなく，それを一

部分として含むキャッシュ管理ロジック全体でタイミング

上の整合性を確保している．いずれも，我々の目標とする，

ハッシュテーブル操作レベルで自己完結した「安全性」と

「汎用性」を十分に満足するものではない．ハッシュテーブ

ルの各応用ごとに個別にタイミング問題を回避するロジッ

クを組み立てていては，タイミング上の不良を作りこむ確

率と保守の手間が，応用数に比例して増大してしまう．

ここでの事例が示すように，高並列アルゴリズムでは，

わずかなデータ構造の変更，APIシグネチャの変更，API

のセマンティクスの変更を，ロックフリー性を保ったまま

で実現することが簡単にできる場合もあるが，非常に難し

い（有効な解が簡単に見つからない）場合もある*8．これ

は，高並列アルゴリズムを比較するにあたっての注意点に

もなる．たとえば，単に「ロックフリーなハッシュテーブ

ル」という表現だけで同等なものと考えることは危険であ

る．APIとそのタイミング上のセマンティクスの詳細な部

分まで注意深く考慮したうえでないと，同列での比較は意

味がない．

3.3 残留参照問題

前節の「失われた検索結果」タイミングを削除スレッド

側から見ると，delete()が正常終了してきた後も，ハッシュ

*7 最悪，汎用的なソフトウェアトランザクショナルメモリの実装テ
クニックを使って解決することは可能なはずだが，その結果はオ
リジナルの処理方式とはロジックも性能も大きくかけ離れたもの
になる．

*8 この問題は，高並列データ処理においてアドホックアプローチを
採用する限り避けられない．アドホックアプローチで提供される
データ処理機能は，非常に狭い利用条件においてだけしか有効で
はない．

図 3 Michael によるリンクドリストでの残留参照

Fig. 3 Residual reference on a linked list by Michael.

テーブルから削除した <キー，値 >ペアに対して検索処

理スレッドがアクセスしてくる可能性が残っており*9，そ

の記憶領域を自由に変更したり解放したりできないという

状況を意味する．これを，削除処理スレッドから見て削除

したエントリに「残留参照」が存在するとここでは表現す

る．残留参照は，削除処理と同一のキーに対する競合する

get()正常終了後の上位ユーザ処理によって引き起こされ

るだけでなく，異なるキーに対する get()処理内部からも

発生する場合がある．後者の例を，Michaelのリンクドリ

ストを用いて説明しよう．

図 3 は，検索（スレッド 1）と削除（スレッド 2）が競合

した場合に起こりうる状況を示している．それぞれのノー

ドは<キー，値>ペアデータ構造全体を含むが，図中では

簡単のためキーしか持たないように描いてある．図 3 で，

検索処理も削除処理もリストを左から右に順番にたどって

いる．検索処理の最終目標はノード N3であり，削除処理

の対象はノードN2とする．1)では，検索処理がノードN1

でキー一致とならず，nextポインタをローカル記憶域に

ロードしてノード N2にアクセスしようとしている．この

時点でスレッド 1が何らかの原因によって中断し，その間

2)のように並行する削除処理が進み，ノード N2をリスト

から削除したとしよう．スレッド 2は，削除処理が正常リ

ターンした後，ノード N2の記憶領域を解放したい，もし

くは任意の目的で再利用したいと考えるであろう．登録処

理では呼び出し元がノードの記憶領域を確保してハッシュ

処理に渡すので，これに対応して削除処理後にその記憶領

域を解放しようとするのは，十分に考えられる処理シーク

*9 get() の戻り値が値渡しであればこの問題は起こらないが，我々
の応用用途では，ほとんどすべての場合において共有資源を管理
する構造体への参照渡しとなる．
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エンスである．しかし，並行する検索処理（スレッド 1）

が，いつ処理を再開してこの記憶領域を参照するか分から

ない（ノード N2にスレッド 1からの参照可能性が残留し

ている）ので，それは不可能である．残留参照は，ソース

コード上で明示的に把握することが難しく，我々の目標で

ある「安全性」要件を充足しない．

Michaelの処理方式では，検索処理がノードN2の<mark,

tag, next>フィールドを参照して期待した値と異なること

を検出し，検索ループを最初からやり直すことで全体の整

合性を保っている．このロジックが正しく動くには，ノー

ド N2の記憶領域は解放されることがなく，かつ，<mark,

tag, next>のデータ内容が，リストから外れた状態を含む

いかなる場合でも定められた規約に従って更新される必要

がある．このため，Michaelを含む従来方式では，ノード

の記憶領域を自由に再利用可能な領域として扱わず，特定

のメモリ管理ロジックを適用するという制限を導入してい

る．1度ノードとして利用された記憶領域は，プログラム

全体をリスタートしない限り他の用途には使えない．この

問題は，Javaのようなガーベジコレクション機能を備え

た言語処理環境では表面上見えにくくなる．ただしこの場

合，処理方式のロックフリー性や実行性能を評価するには，

ガーベジコレクタを含めて議論しなければならない．

「失われた検索結果」でも，「残留参照」でも，一般プロ

グラマから見た場合の最大の問題点は，危険な競合が発生

していることがソースコード上で明示的に分からないとい

うことである*10．この状況は，新規開発を担当するプログ

ラマにとっても十分に問題であるが，完成したソースコー

ドを他のプログラマが拡張・保守しようとする場合はさら

に深刻となる．

4. 実用性条件

前章で述べたような問題を考慮し，本論文で重要視して

いる「実用性」の定義をやや一般化した形で述べる．現実

的なシステム開発環境で，単純なロック方式に比較して有

意な性能向上を実現する高並列データ処理部品を取り込も

うとする場合，その部品は以下の 3つの条件を満たす必要

がある；

条件 1： 商用プロセッサで広く提供されている機械命令

だけを使用すること

実際に利用可能なプログラムの提供が目的であるから，こ

れは自明の要件である．本論文では現在広く利用されて

いるプロセッサ群が提供する CAS相当命令（1語および

2語長オペランド）を基本的なシリアライズ命令として利

用する．直接 CAS命令が提供されていないプロセッサで

も，ほとんどの場合 CAS相当機能を簡単に実装できる命

*10 たとえていえば，見えないグローバル変数が存在して，各所で危
険な副作用を起こしているような状況である．または，タイミン
グ上のスパゲティコードと表現してもいいだろう．

令セットを備えている．従来の提案方式のうち，DCAS命

令やハードウェアトランザクショナルメモリを前提とする

ものはこの条件に抵触する．なお，高並列データ処理プロ

グラムでは，CAS命令を用いる部分だけでなく，通常のメ

モリアクセス（load/store）でもアクセス順序が大きな意

味を持つ．このため，メモリアクセス順序の一貫性を保証

する補助的な機械命令も利用する．これによりプログラム

で記述した順にメモリアクセスが行われることが保証され

る．ほぼすべての商用プロセッサがこの機能を持つ命令を

提供している．

条件 2： ガーベジコレクタなどの高機能な実行環境を前

提としないこと（OSカーネル内部と同程度の実行環境し

か期待しない）

サーバ計算機で動作する OSや DBMSといった層のソフ

トウェアの内部処理で利用することが主目的であり，また，

組み込み環境でも使えることをめざすため，前提となる実

行環境の条件は最小限に抑える必要がある．OSや言語処

理系のサービスは原則として利用しない．たとえば，ガー

ベジコレクション*11，実行時データ型管理，特定のプロセ

ススケジューリングなどは前提としない．

条件 3： 危険な競合タイミングをパッケージ内に隠蔽し，

一般のミドル層プログラマが開発作業と保守作業において

理解しやすい APIとセマンティクスを提供すること

ここで，ミドル層プログラマとは，システムコールなど低

レベルの機能を使ったプログラミングに業務層プログラマ

よりは精通しており，ロックを用いたマルチスレッドプロ

グラミングの知識も持っているが，CAS命令とそれを利用

した高並列処理の専門家ではない，という利用者像を意味

する．我々の目的は，このようなミドル層プログラマに対

して，高並列で安全な汎用データ処理部品（ここではハッ

シュマップ）を提供することである．危険なタイミングを

内部に隠蔽し，かつ必要十分なデータ操作機能を上位に提

供する APIセットとセマンティクスを規定することが実

用上の要点となるが，このことの重要性は，これまでほと

んど指摘されてこなかった．

インメモリ DBMS/KVSを主な応用先と考えた場合，汎用

であるためには，上位モジュールが規定する任意の<キー，

値 >ペアの基本操作（登録・検索・削除）が可能な API

セットを提供する必要がある．複数のスレッドが競合しな

がら共用リソースをアクセスする環境であるため，逐次環

境と完全に同じ APIとセマンティクスを提供することは

ほぼ不可能であるが，安全であるためには，高並列処理に

特有の危険な潜在タイミングを，利用者ができるだけ設計

時に考慮しなくてすむようになっていなければならない．

*11 Herlihyらの教科書では，ガーベジコレクション機能のある Java
を使用してアルゴリズムを記述している．これにより，多くのプ
ログラムの記述は簡単になるが，ガーベジコレクタ自身の高並列
性をどう実現するかは，別問題として残っている．

c© 2012 Information Processing Society of Japan 131



情報処理学会論文誌 データベース Vol.5 No.3 126–140 (Sep. 2012)

最低限，危険な競合が発生した場合はAPI呼び出し元がエ

ラーコードなどで顕在的に認識できる必要がある．

この部品は，商用製品で用いられることを想定すると，長

期にわたって保守・拡張が行われる状況でも安全に使える

必要がある*12．大規模な製品プロジェクトでは，関連する

開発者数は 101～102 人規模に及び，しばしば入れ替わり

があることも考慮しなければならない．このような状況に

対応するためには，関連して修正を施す必要のある依存性

の高いモジュール群を，できるだけ 1つのパッケージ内に

まとめることが望ましい．特に，高並列データ処理では，

単純なソースコードの相互参照やデータフロー解析では補

足しきれないタイミング上の依存関係を持つモジュール群

をパッケージ化することと，危険なタイミングを API利

用者から隠蔽することが，保守性を担保するうえで必須で

ある．

具体的に避けるべき危険な潜在タイミングとしては；

条件 3-1： APIユーザから見て「失われた検索結果」の

タイミングを防ぐこと

キーを指定した検索が正常リターンしてきた場合，見つ

かったエントリが削除されないように固定する機能を，ハッ

シュテーブル処理側が提供しなければならない．

条件 3-2： APIユーザから見て「残留参照」のタイミン

グを防ぐこと

削除処理が正常リターンしてきた場合，呼び出し元は，他

スレッドの残留した参照を心配することなく，ハッシュ

テーブルから削除した <キー，値 >ペアの記憶領域を自

由に使えなければならない．

残留参照に関して，これまで提案された方式では，特定の

メモリ管理ロジックと組み合わせて使うことで問題を回

避しているが，そのようなメモリ管理モジュールはコアロ

ジックと同じパッケージ内に同梱して，残留参照のタイミ

ングがパッケージの API外部に漏洩しないようにする必

要がある．この場合，APIセットは，登録・検索・削除に

加えて，<キー，値 >ペアの確保・解放機能を提供するこ

とになる*13．もしくは，本論文で提案するハッシュテーブ

ルのように，特定のメモリ管理モジュールを必要としない

処理方式を実装しなければならない．

高並列データ処理部品のAPIの水準について補足してお

く．ソフトウェアトランザクショナルメモリは，（オーバ

ヘッドの問題を考慮しないとして）高並列処理基盤として

十分に汎用的であるが，一般のミドル層プログラマが直接

使う部品としては，APIのレベルが低すぎる．メモリ領域

の load/storeレベルではなく，ハッシュテーブルやリンク

*12 我々の経験によると，商用のプラットフォーム/ミドル層ソフト
ウェア製品では，10年以上継続して拡張・保守が行われ，利用さ
れ続けることもしばしばである．

*13 < キー，値 > ペアの持ち主である上位モジュールの様々な要求
に応えることのできる汎用性と効率性を備える確保・解放機能を
提供するのは，それだけで挑戦的な課題である．

ドリストといった汎用データ処理レベルで高並列性を提供

することがより望ましい．一方，システム全体の保守性や

拡張性をある程度犠牲にしても性能を重視しようとすると，

安全な汎用部品を使わず，キャッシュ管理やセッション管

理といった上位レイヤでのデータ処理まで含めた個別最適

な高並列ロジックを採用する選択もあるだろう．Laarman

らや Yuiらがそのような例である．どのレイヤで高並列処

理を実現するのが最適かは，それぞれのプログラムに求め

られる様々な要件を総合的に勘案して判断するしかなく，

その判断には幅広い視野でのシステム設計のバランス感覚

が要求される．我々は，社会の基盤システムで使われるよ

うな DBMS製品を継続して安全に提供してゆくためには，

難しい競合タイミングの問題を局所化した汎用部品を使う

アプローチが最も望ましいと考えている．

本論文では，ハッシュテーブルを対象としているが，こ

の実用性条件の議論は，他の高並列データ処理方式を製品

レベルのソフトウェアに取り込む場合にも広く適用が可能

である．

5. データ構造とアルゴリズム

本章では，まず実用性条件 3を満たすパッケージ全体の

APIを示し，次に実用性条件 1，2，3を満たす主要部分の

実装を解説する．

5.1 インタフェース

付録 A.1 に高並列ハッシュテーブル操作パッケージ

（HCH: Highly Concurrent Hash）の APIを示す．APIは

大きく 2つに分類される．この 2種類の API群で，必要

なハッシュテーブル操作はすべて網羅されている；

5.1.1 ハッシュテーブル管理API：

ハッシュテーブル全体の管理を行う以下の 3関数．これ

らはスレッドセーフでなく，逐次処理されることを上位が

保障する必要がある．

• newHCH() ：ハッシュテーブル本体とその管理

構造体（HCHディスクリプタ）のファクトリ．HCH

はデータ要素の内部構造を意識しないため，上位か

らデータ要素中のキーを操作する関数（getKey()，

equalKey()，hashKey()）を与えてもらいディスクリ

プタ内に記憶する．

• freeHCH() ：ハッシュテーブルとディスクリプタ

のデストラクタ

• clearHCH() ：ハッシュテーブルのイニシャライザ

5.1.2 データ操作API：

ハッシュテーブルの操作を高並列に行う関数群．

• HCH_get() ：データ要素のキー一致検索（発見し

たデータ要素の参照カウンタを加算しポインタを返却）

• HCH_put() ：データ要素のハッシュテーブルへの

登録（登録したデータ要素の参照カウンタを 1に設定）
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• HCH_release()：参照解除（対象データ要素の参照カ

ウンタを減算）

• HCH_delete() ：データ要素のハッシュテーブルから

の削除（対象データ要素の参照カウンタが 1の場合の

み可能）

• HCHiterator()：逐次検索用イテレータの作成と初

期化

• HCH_getnext()：データ要素の逐次検索（発見したデー

タ要素の参照カウンタを加算しポインタを返却すると

ともに新たな検索開始位置を設定）

検索処理は，与えられたキーと一致する固定された（他

スレッドで削除されない）データ要素への参照を返す．こ

の get()機能を実装するためには，データ要素への何らか

の参照管理が必須となる．そのために導入する参照カウン

タは，後に示すように残留参照の外部漏洩を防止するため

の仕掛けにも利用される．この参照カウンタは，あくまで

ハッシュテーブル操作に限った範囲で意味を持つものであ

り，一般的な <キー，値 >ペアへの参照を管理するもの

ではない．

検索で見つかったデータ要素を，呼び出し元がどの

ように利用するか，ハッシュテーブル部品はいっさ

い関知しない．ただし，検索処理スレッドは，必要な

データ処理を完了した後に release() を呼んで固定解除

を行う必要がある．通常の並列ハッシュテーブル操作

（java.util.concurrent.ConcurrentHashMap< K,V >[15]

など）と比べて余計な手間となるが，自分で固定した

ものを解除するという処理セマンティクスは，検索したエ

ントリが他スレッドによっていつ削除されるか分からない

というタイミングを考慮するよりも，通常のプログラマに

とって理解しやすいものであると我々は考える．

登録の場合，上位プログラムはまず get()ですでに重複

キーが登録されていないことを確認して，データ要素を

準備し，put()で登録する．get()がリターンしてきてから

put()を呼ぶまでの間に競合する put()/delete()が発生し

たかどうかを確認するために，get()で戻される更新カウ

ンタ値を put() に渡すインタフェースとしている*14．競

合発生を示す put()のエラーリターンを検出した場合，利

用者は get()からリトライすることになる．この要素的な

get()/put()を用いて，自己完結型の put()（引数として更

新カウンタ値をとらず，キー重複登録の場合はエラーリ

ターンする）を提供することは簡単にできる．

5.2 操作アルゴリズム

高並列処理の中心となる検索・登録・削除処理につい

て，付録に示す擬似コードを参照しながら解説する．擬

似コードでは，半語/1語/倍語長の符号なし整数のデータ

*14 CAS と並んで代表的なシリアライズ命令である LL/SC（Load
Linked/Store Conditional）と似たセマンティクスといえる．

型をそれぞれ UHALF/UWORD/UDOUBLEで表す．ま

た，簡単のため HCHディスクリプタからのポインタ参照

（pHCH− >）を省略してある．

5.2.1 逐次化のプリミティブ命令

高並列処理を実現するためのハードウェアレベルの逐次

化機能として CAS命令を利用する．1語長オペランドの

CAS動作は以下のように定義される；
bool CAS(UWORD *var, UWORD *old, const UWORD new)

do atomically {

if (*var == *old) {*var = new; return true;}

else {*old = *var; return false;}

}

CAS2()は同じ動作を倍語長オペランドに対して行う．本

論文の評価で使用した Intelプロセッサの場合は，CMPX-

CHG/CMPXCHG16B命令がほぼ同等機能を持つ [16]．

5.2.2 ハッシュテーブル構造

図 4 にハッシュテーブルと関連する構造体を示す．ハッ

シュテーブルエントリは 4語長であり，それをプログラム

中で 4語長の構造体（ent[j]），倍語 × 2（dw1，dw2），ま

たは語 × 4（w1～w4）の変数として参照するためにいさ

さか煩雑な定義が必要となる（擬似コード中では簡略化）．

dw1は CAS2，w2と w3と w4は CASによる操作対象と

なる．w1～w3は，この位置に登録されるデータ要素を管

理するために用いられるのに対し，w4はこの位置をホー

ムとするシノニムセットを管理するためにある．

hashは，この位置に登録されているデータ要素のキー

のハッシュ値であり，データ要素が登録されていない（空

き）の場合は 0となる．flagsは一時的な状態を表し，refは

この位置に登録されたデータ要素の参照カウンタである．

ハッシュテーブルエントリに参照カウンタを内蔵し，それ

を他のデータ要素と一体操作することで実用性条件 3が満

たされる．

ハッシュ値が衝突した場合の登録位置の探索には，シノ

ニムの偏在が起こりにくい 2次剰余探索 [17]を採用して

いるが，高並列性には直接関係しないため他の方法を採用

しても問題ない．具体的には，ハッシュ値 h を持つデー

図 4 高並列ハッシュテーブルの構造

Fig. 4 Structure of a highly-concurrent hash table.
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タ要素の i番目の登録位置候補は，Nをハッシュテーブル

サイズとするとき*15次の関数 pos() によって与えられる

（0 ≤ i ≤ N − 1）；

Nが Nmod4 = 3を満たす素数のとき

pos(h, i) =

⎧⎨
⎩

(h + i2)modN : i <= N/2

(h + i(N − i))modN : i > N/2

pos(h, 0)がホーム位置である．また，pos(h, 0)が同じ値

となるキー値を持つデータ要素の集合がシノニムセットと

なる．

pDataはデータ要素 <キー，値 >ペアへのポインタで

ある．HCH処理では，限定されたキー操作を除いてデー

タ要素の内部構造をいっさい意識しない．また，残留参照

がハッシュテーブル操作内部に隠蔽されているため，デー

タ要素 <キー，値 >ペアそのものの記憶領域管理には任

意のものを用いてよい．したがって，データ要素の記憶管

理モジュールを部品パッケージ内に取り込む必要はない．

maxは，この位置をホームとするシノニムセットをすべ

て探索するのに必要なループ回数の最大値を保持する．こ

れは，キーが登録されていないことをテーブル全体を探索

しないで判定するために用いる．verは更新カウンタであ

り，この位置をホームとするシノニムセットにおいて，何

らかの更新処理（登録または削除）が行われるたびに加算

されてゆく．

5.2.3 処理方式の概要

処理方式の基本的な骨格は以下のようになる；

get/put/delete() {

ホーム位置の verを退避;

for (pos(h,i)に従い順番に走査)

if (目的のエントリ) {pData を参照/設

定/消去して break};

if (更新処理) {ホーム位置の verを加算};

}

すべての処理は冒頭でホーム位置の更新カウンタ（ver）

を記憶しておき，探索ループを抜けた時点での verの値と

比較する．一致しなければ処理中に競合する他の更新が発

生したことを示し，リトライやエラーリターンを行う契機

を与える．

5.2.4 キー一致検索

キー一致検索の擬似コードを付録 A.2.2に示す．ホーム

位置から始めてシノニムセットを走査し，キーが一致する

データ要素が見つかれば参照カウンタを増分してそのポイ

ンタを返す．検索ループは，ハッシュテーブルエントリ中

のハッシュ値を比較し（行 10），一致すれば参照カウンタを

CASで更新して（行 16），改めてデータ要素をアクセスし

*15 2次剰余探索法では，ハッシュテーブルサイズ Nに制限が生じる．
ここで示したRadkeによるもののほかにN = 2m（m = 1, 2, . . .）
とする方法もある．

てキーの一致を確認する（行 18），という手順で進む．もし

キーが不一致であれば参照カウンタを減算してループを続

行する（行 19～行 23）．ハッシュ関数をうまく選べば，後

半のキー不一致の可能性は十分小さくできる．このように

することで，最後のキー一致判定以外ではデータ要素への

アクセスは起こらず，すべてハッシュテーブル内のデータ

処理ですむため，キャッシュミスによる性能低下を最小限

に抑えることができる．また，キー一致判定前に参照カウ

ンタを増分しているので，競合する削除を失敗させ，「失わ

れた検索結果」を防止することができる．ハッシュテーブ

ルエントリ内にハッシュ値だけを保持するのは，キー本体

を取り込むことによって，エントリサイズが不必要に大き

くなることを防ぐためでもある*16．キー値発見または未発

見の正常ケースでは，この検索ループを実行した時点での

更新カウンタの値が返却される（行 25と行 30）．行 11～

行 14では，一時状態フラグを参照してエラーリターンし

ている．この部分は次に述べる登録処理によってブロック

される可能性があるため，この処理は純粋なロックフリー

性要件を満たさない．

5.2.5 登録

登録処理は，付録 A.2.3に示すロジックで実現できる．

ハッシュテーブルをホーム位置から順に探索して，空き

の位置を見つけたら CASでその位置を仮に占拠する（行

12）．次に引数で与えられた更新カウンタ値とホーム位置

の現時点での値を比較し，一致していれば更新カウンタを

加算して（行 17～行 19）処理完了とする（行 27）．この登

録により探索最大数（max）が大きくなる場合は，verと

maxをあわせて更新する．不一致の場合は，最新の get()

から現在までに他の競合する更新処理が成功したことを意

味するため，仮登録を取り消してエラーリターンする（行

24）．このエラーを検出した上位プログラムは，再び get()

からやり直す．仮登録からホーム位置の更新カウンタを加

算するまでの間にキー一致検索がこのエントリを参照する

と，同一キーのデータ要素を 2重登録するという矛盾が起

こる可能性があるため，一時的に「登録処理中」のステー

タスフラグを立てる（行 13と行 26）．フラグが立っている

間は，このエントリを参照する検索処理はエラーリターン

する．

5.2.6 削除

削除処理の擬似コードを付録 A.2.4に示す．登録位置の

データをクリアし（行 11），ホーム位置の更新カウンタを加

算する（行 20～行 21）．もし競合を検知しても，同じデー

タ要素に対する削除処理との競合でなければ再試行を繰

り返す．削除処理が少々複雑になるのは，サーチカウンタ

（max）を正確に更新しようとするためである（行 15～行

*16 たとえば URL をキーとして使うと，その記憶域には最低でも
300バイト程度必要となり，ハッシュテーブル操作のメモリ参照
局所性を損なう．
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20）．delete()の引数が，∗pKeyではなく，∗pDataである

ことに注意してもらいたい．キーを引数にすると，削除対

象データ要素を発見するために get()と同様の処理が必要

となり CAS発行回数が増えてしまうため，データ要素の

アドレスを渡すインタフェースにしてある．

データ要素の削除は，参照カウンタ = 1である場合だ

け，すなわち削除処理スレッドだけが参照している場合

に実行されるので，残留参照問題は発生しない．ハッシュ

テーブル操作とメモリ管理のための参照カウンタを統合し

たデータ構造とアルゴリズムにしたことで，残留参照が発

生するタイミングを排除したわけである*17．削除処理は，

他の処理をブロックすることはない．

登録・削除処理が，同一シノニムセットに対する連続し

た他の登録・削除処理と競合した場合，スレッドのスケ

ジューリング具合いによっては，長時間リトライを繰返す

場合がありうる．すなわち，登録・削除処理が有限時間内

に完了することは保証されていない．

5.2.7 その他の処理

参照解除（release()）は，指定されたデータ要素に対応

するハッシュテーブルエントリを探して参照カウンタを

CASで減算するだけの簡単な操作であるため，擬似コー

ドを省略する．また，キー一致検索だけでなく，順次検索

（getnext()）も可能である．ハッシュテーブルを指定され

た位置から順次走査してゆき，最初に見つかった空きでな

いエントリの参照カウンタを加算してデータポインタを返

せばよい．キー一致検索の簡単な変形で実装できるのでこ

の疑似コードも省略する．

5.3 実装上の注意事項

擬似コードに関する実装上のいくつかの注意点をあげて

おく；

( 1 ) 1語長は 64ビットを想定しているが，32ビットでも

問題なく動作する．

( 2 ) ハッシュテーブル上のハッシュ値（hash）のデータ型

は符号なし整数であるが，0を未登録の意味に使っている

ので，hashKey()関数の戻り値は符号付の正の整数に限定

する必要がある．

( 3 ) ハッシュテーブル上の参照カウンタ（ref）とサーチカ

ウンタ（max）はどちらも半語長の符号なし整数であり，

上限が 232 − 1（64ビット環境）または 216 − 1（32ビット

環境）となる．実用上はほとんど問題にならないであろう

（特に 64ビット環境）．擬似コード上では，簡略のため上

*17 その代わりに，参照カウンタ ≥ 2である，すなわち他スレッドに
よる参照が併存しているうちは，delete()コールはエラーリター
ンする（危険な競合タイミングが顕在化される）．delete() を成
功させるタイミングで呼ぶのは上位の部品利用者の責任となる．
また，参照カウンタ = 1の場合だけ削除が可能であるという条件
は，いわゆる ABA 問題を回避する役目も果たしている．ABA
問題については Herlihy ら [2] を参照のこと．

限値のチェック処理を省略してある．

( 4 ) ハッシュテーブル上の更新カウンタ（ver）も同じく半

語長の符号なし整数であるが，こちらは上限を超えてラッ

プアラウンドしてもよい．API引数中の更新カウンタ値は

1語長の符号付整数（ver t）となっており，負の値にリター

ンコードの意味を持たせている．

( 5 ) ハッシュテーブルに対するメモリアクセスでは，CAS

部分だけでなく通常の load/store順序も意味を持つ．この

ため，メモリアクセス順序制御命令*18を適宜挿入する必要

がある．擬似コードでは，登録処理の行 14と行 21に入っ

ている．この命令は CAS同様クロックサイクルを大きく

消費するので，使用を必要最小限にとどめる必要がある．

6. 評価

6.1 実用性条件の充足評価

提案方式が，4章に示した実用性条件をどのように満た

すかを評価する；

条件 1： 商用プロセッサで広く提供されている機械命令

だけを使用すること

擬似コードから明らかなように，本実装ではシリアライズ

の手段として CAS/CAS2（およびメモリフェンス命令）だ

けを利用しており，実際の IAサーバ機上で動作するプロ

グラムである．したがって条件 1は満足される．

条件 2： ガーベジコレクタなどの高機能な実行環境を前

提としないこと

本実装では，OSや言語処理系のサービスはいっさいコール

しておらず，またガーベジコレクションも前提としないた

め条件 2を満たす．厳密にいうと，擬似コードを掲載して

いない newHCH()/freeHCH()内で malloc()/free()相

当の実行時ヒープ割当て/解放機能を利用しているが，こ

れも必要であれば静的割当てなど代替手段への簡単な置き

換えが可能であり，条件 2を破る程度の問題ではない．

条件 3： 危険な競合タイミングをパッケージ内に隠蔽し，

一般のミドル層プログラマが開発作業と保守作業において

理解しやすい APIとセマンティクスを提供すること

APIは，インメモリDBMS/KVSの実装に必要なハッシュ

テーブル基本操作（登録・検索・削除）を網羅しており，

検索 APIはテーブル上に固定されたデータ要素への参照

を返す機能を持つ．また，ハッシュテーブル操作と参照カ

ウンタ管理を一体化したことで，危険な残留参照タイミン

グが API利用者に潜伏して漏洩することはない．避けら

れない競合が発生した場合は，APIのリターンコードで顕

在化される．したがって，条件 3は満たされている．この

条件を満足するセマンティクスを備えた APIと処理方式

を示したのは，おそらく本論文が最初である．

APIに関しては，単純な検索と登録に加えて，ハッシュテー

*18 Intel プロセッサの場合だと MFENS/SFENCE/RFENCE 命
令 [16] がこの機能を持つ．
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ブル操作レイヤでの原子的な比較更新（read-modify-write）

操作を提供することがより有用であるという意見もある．

このようなAPIを使えば，上位プログラムが，<キー，値>

ペアをロックフリーに更新する処理を実装できる可能性が

生まれる．単純なアトミック read/write操作だけではこ

れは不可能である．我々の get()/put() APIは，LL/SC命

令に似たセマンティクスを持っているので，read-modify-

write操作を提供する新しい CAS命令的な APIを設ける

のではなく，既存の get()/put()を拡張することで対応で

きる可能性がある．

6.2 性能実測

提案方式の効果を検証するために，マルチコア IAサーバ

（Xeon*19 X5570：4コア × 2ソケット）を用いた実験を行っ

た．centOS 5.4/gcc 4.1.2の pthreadライブラリの mutex

ロックを用いてシリアライズするプログラムと，本提案方式

を Intel 64アーキテクチャのCMPXCHG/CMPXCHG16B

命令を用いて実装したプログラムを比較している*20．OS

スケジューラの影響を可能な限り排除してアルゴリズム本

体の性能特性を得るため，各コアに 1スレッドを CPUア

フィニティ付きで割り当てて 1コア～8コアで実行し，一定

回数（測定条件により 75,000回～1,000,000回）のハッシュ

テーブル操作を行うために要する時間を計測した．スレッ

ドは，できるだけ 2つのプロセッサのコアに均等に分配さ

れるように割り当てている．インメモリDBMSでは，I/O

待ちが発生しない（または従来のディスクベースの処理に

比べて I/O待ちの発生が大幅に少ない）ため，コア数以上

のスレッドを実行するのは OSオーバヘッドが増えるだけ

であまり意味がなく，この測定条件は実際の利用状況に近

いと考える．ハッシュテーブル操作は，検索（get()[OK]と

それに対応する release()），登録（get()[NOTFOUND]と

それに続く put()），削除（delete()）の 3種類をそれぞれ

1操作として数え，2 : 1 : 1の比率でランダムに混合して実

行させている*21．使用したハッシュテーブルのサイズは，

8219エントリである．ハッシュ値の衝突や各種処理が競

合する機会が多くなるように，キー値としては，64ビット

でランダムに発生させたものを下位 16ビットに制限して

使用している．

実際の利用環境では，ハッシュテーブル操作は全体の処

*19 Intel Xeon は，アメリカ合衆国およびその他の国における Intel
Corporation の商標です．

*20 最新のロックフリーハッシュテーブル操作アルゴリズムとの比較
ができれば望ましいが，ロックフリー性を失わずかつオリジナル
とかけ離れない範囲で我々と同じ API とセマンティクスを満た
すように改変する良い方法がまだ見つからないため今後の課題と
する．

*21 この検索と更新処理の比率は，我々の経験に基づいて任意に選ん
だものであり，特定の処理モデルを前提とした定量的評価から決
定したものではない．実際には，もう少し検索処理の比率が高い
と考えているが，更新処理比率が高いほうが競合が発生しやすく
より厳しい実験条件となるため，この比率を採用している．

理の一部分でしかない．この状況を擬似的に実現するため，

各実行スレッドにローカルなメモリ処理を加え，ハッシュ

テーブル操作にかかる CPU時間が全体の処理時間に占め

る比率を変えられるようにした．どの程度の比率が現実的

であるか公開されている情報は多くないが，Harizopoulos

らは，TPC-C [18]のような比較的単純なOLTP処理におい

て，ラッチ処理が全体の 14.2%であると報告している [19]．

この「ラッチ処理」が具体的にどのような処理を含むのか

詳細不明であるが，1つの参考にはなる．我々の経験から

は，DBMSの各種内部処理で利用可能なところにすべて今

回のハッシュテーブルを適用した場合，OLTPワークロー

ドではその処理比率は全体の数%と見積もるのが妥当だと

推定する*22．なお，オープンアドレッシング方式のハッ

シュテーブル操作をmutexロックで行う場合，テーブル全

体に対するロックが必要なことを注意しておく．登録操作

において，ホーム位置と実際の登録位置の 2カ所のエント

リをこの順番にロックする必要があるため，エントリごと

にロックを設ける方式ではデッドロックが発生するためで

ある．

図 5，図 6，図 7 に測定結果を示す．各グラフは，コア

数に対するハッシュテーブル操作数の相対スループット（1

コアでの操作数を基準）を表しており，コア数に対してス

ループットが比例して増加することが理想である．1コア

での高並列版とロック版のスループットの絶対値の差はほ

とんど無視できる程度に小さい．ハッシュテーブル操作が

全体の約 1%の場合は（図 5），高並列版が 8コアまでほぼ

コア数に比例してスループットが増加するのに対し，ロッ

ク版では 3コアまでしか性能が伸びない．ハッシュ処理比

率が 5%になると（図 6），高並列版でも 5コア以上で伸び

が鈍ってくる．現実的とはいえないが参考のため測定した

ハッシュ処理比率が 90%以上という極端な高競合環境では

（図 7），高並列版もロック版もともにスループットは 1コ

アよりも低下するが，高並列版の方が低下傾向が緩やかで

図 5 性能実測データ（ハッシュ処理比率 � 1%）

Fig. 5 Performance measurement (hash processing ratio �
1%).

*22 厳密な値ではなく，既存製品のソースコード上からおおまかに机
上で見積もったものである．桁数のレベルでは有効だと考える．
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図 6 性能実測データ（ハッシュ処理比率 � 5%）

Fig. 6 Performance measurement (hash processing ratio �
5%).

図 7 性能実測データ（ハッシュ処理比率 � 90%）

Fig. 7 Performance measurement (hash processing ratio �
90%).

ある．

一般に並列処理アルゴリズムの性能は，他の条件が同じ

であれば，全体の処理時間に対する逐次化される処理時間

の比率に左右される．したがって，ハッシュテーブル処理

全体が逐次化されるロック版に比べて，CAS命令実行部分

だけがハードウェア的に逐次化される*23高並列版の方が，

コア数に対してスケーラブルに性能が伸びる傾向が高いと

いう結果は，期待に沿うものである．具体的に，どの程度

の並列度まで性能が伸び，またその後どの程度性能が劣化

するかの詳細な振舞いは，測定に利用する環境（プロセッ

サ，メモリシステム，OS，pthreadを実装する Cライブラ

リ）に依存する．このため，図 5 から図 7 に示した結果

は，上述の実測条件に特有のものであり，他の環境では異

なったものになる可能性が高いと考えられる．特に，擬似

コードに示したプログラムがすべてユーザモードで実行さ

れる高並列版に比べて，pthread mutex lock/unlock()の

Cライブラリ関数を利用するロック版は，測定するプラッ

トフォームの環境に依存する度合いが大きい．ロック版に

おける 4コア以上でのスループットの極端な悪化は，実験
*23 厳密にいうと，競合による CAS 命令失敗時のリトライループ
処理に起因する CPU 時間増大も性能劣化に寄与する．ただし，
高並列版における CAS 命令の競合確率は，ロック版における
mutex ロックの競合確率に比べると大幅に小さい．

環境での pthreadの実装に依存したものであると推測され

る．一方，提案した高並列方式は，現実的な負荷のもとで

少なくとも 8コアまでは十分な性能向上が期待できる程度

に逐次化部分を小さくすることに成功しているといえよう．

7. まとめと今後の方針

オープンアドレッシングで衝突を解決するハッシュテー

ブルを高並列かつ安全に操作するアドホックな処理方式を

提案した．本方式は，実用に必要十分な APIと機能を備

え，商用プロセッサで広く利用可能な機械命令だけを用い，

実行環境の前提を最低限に抑え，また危険なタイミングを

隠蔽した安全なパッケージングになっている．このため，

インメモリDBMS/KVSの実装において開発や拡張・保守

の生産性を落とさずに高並列処理を取り入れるための汎用

データ処理部品として利用できる可能性が高い．実際の利

用条件に近い場合，マルチコア計算機上でコア数に比例し

て性能が向上する効果が確認できた．

今後計算機環境が確保できれば，8コア以上でどこまで

効果があるかの検証を行いたい．また，参照カウンティン

グとデータ要素操作を一体化することにより残留参照を回

避する技法が他のロックフリーアルゴリズムに適用可能か

どうか試みたい．特に，Purcellのようなロックフリーハッ

シュと我々の安全な高並列ハッシュをうまく融合させるこ

とができないか追求してみたい．機会が許せば，最終目標

であるインメモリDBMS/KVSの実装に提案方式を組み込

んだシステムで効果を確かめたい．本論文に示すような高

並列データ処理方式を DBMS主要部分に組み込むことに

より，8コア程度まで性能をスケールさせる目処はあるが，

それ以上のコア数の計算機を有効に利用するためにはどの

ようなシステム構成が良いか*24についてはまだまだ議論の

余地が多く，今後も探求を続けたい．
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付 録

A.1 高並列ハッシュテーブル操作API

// key manipulation functions
typedef const void *getKey_t(const void
*pData);
typedef bool equalKey_t(const void *key1,
const void *key2);
typedef long hashKey_t(const void *key);
// must be > 0

// data types
typedef long ver_t;
typedef struct {

void *pBase; // hash
table address

int size; // hash
table size

getKey_t *getKey; // key
equalKey_t *equalKey;

// manipulation
hashKey_t *hashKey;

// functions
} HCH_t // HCH

descriptor
typedef struct {

HCH_t *pHCH;
int position;

} HCHiterator_t // for
sequential access

// return code
// OK=0, RETRY=-1, NOTFOUND=-2, FULL=-3,
INVALID=-4

// housekeeping functions
HCH_t *newHCH(int size, getKey_t *get,
equalKey_t *equal, hashKey_t *hash);

// constructor
int freeHCH(HCH_t *pHCH);
// destructor
int clearHCH(HCH_t *pHCH);
// initializer

// data manipulation functions
void *HCH_get(HCH_t *pHCH, const void *pkey,
ver_t *pversion);
int HCH_put(HCH_t *pHCH, const void *pData,
const ver_t version);
int HCH_release(HCH_t *pHCH, const void
*pData);
int HCF_delete(HCH_t *pHCH, const void
*pData);
HCHiterator_t *HCHiterator(HCH_t *pHCH);
void *HCH_getnext(HCH_t *pHCH, HCHiterator_t
*piterator);

A.2 高並列ハッシュテーブル操作疑似コード

A.2.1 実装用内部データ型と補助関数
// UHALF/UWORD/UDOUBLE:
// half-word/word/double-word length
unsigned integer type

// hashEntry_t, dw1_t, w2_t, w4_t:
// hash table entry and member types as
depicted in fig1

// flags: INSERTING=0x00000001U

// primitive serialization instructions
bool CAS(UWORD *var, UWORD *old, const UWORD
new);
bool CAS2(UDOUBLE *var, UDOUBLE *old, const
UDOUBLE new);

// i-th position by quadratic residue search
int pos(const long hash, const int i);

A.2.2 検索
01 void *HCH_get(HCH_t *pHCH, const void
*pKey, ver_t *pversion)
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02 {
03 hashEntry_t *ent = pBase;
04 long hkey = hashKey(pKey);
05 int j = home = pos(hkey, 0);
06 do {
07 w4_t home_w4 = ent[home].w4;
08 for (int i = 0; i <= home_w4.max; j =
pos(home,++i)) {
09 dw1_t old_dw1 = ent[j].dw1;
10 while (old_dw1.hash == hkey) {
11 if (old_dw1.flags & INSERTING) {
12 *pversion = RETRY;
13 return NULL; // temporarily
conflicting with put
14 }
15 dw1_t new_dw1 = {old_dw1.flags,
old_dw1.ref + 1};
16 if (!CAS2(&ent[j].dw1, &old_dw1,
new_dw1))
17 continue;
18 if (!equalKey(getKey(
ent[j].pData), pKey) {
19 w2_t old_w2 = ent[j].w2;
20 do {
21 w2_t new_w2 = {old_w2.flags,
old_w2.ref - 1};
22 } while (!CAS(&ent[j].w2,
&old_w2, new_w2));
23 break;
24 }
25 *pversion = home_w4.ver;
26 return ent[j].pData; // key found
27 }
28 }
29 } while (ent[home].ver != home_w4.ver);
30 *pversion = home_w4.ver;
31 return NULL; // key not found
32 }

A.2.3 登録
01 int HCH_put(HCH_t *pHCH, const void
*pData, const ver_t version)
02 {
03 hashEntry_t *ent = pBase;
04 long hkey = hashKey(getKey(pData));
05 int j = home = pos(hkey, 0);
06 if (ent[home].ver != version)
07 return RETRY; // already updated
since last get
08 w4_t home_w4 = ent[home].w4;
09 for (int i = 0; i < size; j = pos(home,
++i)) {
10 if (ent[j].pData != NULL) continue;
11 UWORD old = NULL;
12 if (CAS(&ent[j].pData, &old, pData)) {
13 ent[j].w2 = { ent[j].flags |
INSERTING, 1};
14 // SFENCE required here
15 ent[j].hash = hkey;
16 w4_t old_w4 = home_w4;
17 w4_t new_w4 = {i > home_w4.max ? i :
home_w4.max,
18 home_w4.ver + 1};
19 if (!CAS(&ent[home].w4, &old_w4,
new_w4)) {
20 ent[j].hash = 0;
21 // SFENCE required here
22 ent[j].w2 = {0, 0};
23 ent[j].pData = NULL;
24 return RETRY; // conflicting

with other updates
25 }
26 ent[j].flags &= ~INSERTING;
27 return OK; // successful insertion
28 }
29 }
30 if (ent[home].ver == home_w4.ver)
31 return FULL; // hash table overflow
32 else
33 return RETRY; // conflicting with
other updates
34 }

A.2.4 削除
01 int HCH_delete(HCH_t *pHCH, const void
*pData)
02 {
03 hashEntry_t *ent = pBase;
04 long hkey = hashKey(getKey(pData));
05 int j = home = pos(hkey, 0);
06 w4_t home_w4 = ent[home].w4;
07 for (int i = 0; i <= home_w4.max; j =
pos(hkey, ++i)) {
08 if (ent[j].pData == pData) {
09 dw1_t old_dw1 = ent[j].dw1;
10 while (old_dw1.hash != 0 &&
old_dw1.ref == 1) {
11 if (CAS2(&ent[j].dw1, &old_dw1,
0)) {
12 ent[j].pData = NULL;
13 w4_t old_w4 = home_w4;
14 for(;;) {
15 for (int k = home_w4.max; k >=
0; --k) {
16 UWORD h = ent[pos(hkey,
k)].hash;
17 if (h != 0 && pos(h, 0) ==
home)
18 break;
19 }
20 w4_t new_w4 = {k >= 0 ? k : 0,
home_w4.ver + 1};
21 if (CAS(&ent[home].w4,
&old_w4, new_w4))
22 return OK;
// successful deletion
23 else
24 home_w4 = old_w4;
25 }
26 }
27 }
28 return RETRY; // conflicting with
other updates
29 }
30 }
31 return NOTFOUND; // could not find the
specified data
32 }

A.3 1989年版のハッシュテーブル構造

図 A·1 に 1989年提案 [12]のハッシュテーブル構造を示

す．図 4 のハッシュテーブルと比較すると以下の点が異

なる；

( 1 ) 図 A·1 のテーブルエントリは，図 4 の dw2相当部分

からなる 2語長の構造体である．

( 2 ) 図 4 の w2は，図 A·1 では pDataで参照されるユー
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図 A·1 改良前のハッシュテーブル構造

Fig. A·1 Structure of a highly-concurrent hash table (1989

version).

ザデータ内の先頭に配置される．

( 3 ) 図 4 の w1は図 A·1 には存在しない．
図 4 の方が，ユーザデータ側に余分な管理情報を保持す

る必要がなく，またほとんどの処理がハッシュテーブル内

で完結するのでメモリアクセスの局所性が高くなる．
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静岡大学情報学部情報科学科教授．東

京大学理学部情報科学科卒業．東京都
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合知の作り方・活かし方—多様性とソーシャルメディアの

視点から』（共立出版），『次世代データベースとデータマイ

ニング』（CQ出版社），『JavaScriptによるアルゴリズムデ

ザイン』（培風館），『データベース』（森北出版）等．国際的論

文誌ACM TODS，IEEE TKDE，国際学会VLDB，IEEE

ICDE等を含め学術論文多数．1994年情報処理学会坂井記

念特別賞，1997年科学技術庁長官賞（研究功績者）受賞．

情報処理学会データベースシステム研究会主査，情報処理

学会論文誌（データベース）共同編集委員長，International
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タベース学会理事歴任．情報処理学会フェロー，電子情報

通信学会フェロー．ACM，IEEE各会員．
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