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あらまし 本レポートでは，非同期共有メモリシステム上で，効率良く名前の獲得と解放を繰り返し行

う分散アルゴリズム (繰り返し M -改名アルゴリズム)を提案する．システムに属する N 個のプロセスは，

0; 1; � � � ; N � 1 の範囲の相異なる名前を最初に持っている．繰り返し M -改名アルゴリズムを実行すること

で，0;1; � � � ;M � 1 の範囲の名前を新しく獲得し，その名前を使用した後に解放する．複数のプロセスが

同時に同一の名前を保持することはない．

従来の最良の k(2k�1)-改名アルゴリズムとして，Afekらがステップ計算量 O(k3)，空間計算量 O(n3N)

のアルゴリズムを提案した [14]．ここで，kはポイント競合度，nは k の上界を示す．ポイント競合度とは，

名前を獲得する際に，同時にステップを実行したり名前を保持しているプロセスの最大数である．さらに，

変数の値が非有界となるが，ステップ計算量 O(k2 log k)，空間計算量 O(n3N) の k(2k � 1)-アルゴリズム

も提案している [14]．本レポートでは，これら従来の k(2k � 1)-改名アルゴリズムより効率の良い，ステッ

プ計算量 O(k2)，空間計算量 O(n2N) かつ変数の値が有界な k(2k � 1)-改名アルゴリズムを提案する．
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Abstract. This report presents an adaptive long-livedM -renaming algorithm in an asynchronous shared

memory system. The system consists of N asynchronous process, and each process initially has a distinct

name in the range f0; 1; � � � ; N � 1g. Every process acquires a new name in the range f0; 1; � � � ;M � 1g,

and releases it after the use. No two processes holds the same name concurrently.

The previous best k(2k � 1)-renaming algorithm is the algorithm with O(k3) step complexity and

O(n3N) space complexity presented by Afek et. al [14], where k is the point contention and n is upper

bound of k. The point contention is the maximum number of processes that actually take steps or hold

a name while the new name is being acquired. They also presented k(2k � 1)-renaming algorithm with

O(k2 log k) step complexity and O(n3N) space complexity under the condition where unbounded values

are allowed. This report shows k(2k � 1)-renaming algorithm which is more e�cient than two previous

algorithms. The step complexity of this algorithm is O(k2), and space complexity is O(n2N).



1 はじめに

分散システムは，自律的に動作する N 個のプロ

セスと通信メディアから構成される．分散システ

ムにはシステム全体を集中管理する計算機は存在

しないので，各プロセスが通信メディアを介して

情報を交換しながら，協調して計算を行うアルゴ

リズムを設計する必要がある．このような分散シ

ステムのためのアルゴリズムを分散アルゴリズム

と呼ぶ．分散システムは拡張性，可用性，資源共有

性等に優れた特性を持っており，分散アルゴリズ

ムに関する研究の重要性はますます高まっている．

分散システムの代表的なモデルに，プロセス間

で直接通信を行うメッセージパッシングシステム

と，各プロセスが共通に接続されているメモリを

介して通信を行う共有メモリシステムがある．本

レポートでは，プロセスの実行速度，プロセスの

局所時計の速度に仮定を置かず，プロセスは共有

メモリへ非同期にアクセスする非同期共有メモリ

システムにおける分散アルゴリズムについて議論

する．

分散システムを構成する N 個のプロセスは，

0; 1; :::; N � 1 の範囲の相異なる名前を持ってい

る．分散アルゴリズムの中には，計算量がプロセ

スの名前空間の大きさに依存するものが数多く存

在する．このようなアルゴリズムを実行する場合，

プロセスの名前空間が大きいほど，多くの計算量

が必要となる．同時に共有メモリへアクセスする

ことを競合すると言い，競合するプロセスの個数

を競合度と呼ぶ．現実のシステムにおいて，シス

テムを構成する全てのプロセスが競合することは

少なく，競合度はプロセスの総数に比べて非常に

小さい場合が多い．

そこで，そのようなアルゴリズムを実行するプロ

セスに，競合度に応じた小さな名前を新しく与えら

れれば，結果としてアルゴリズムの計算量を小さく

できる．新しく与える名前の範囲を 0; 1; :::;M � 1

とすると，このようなプロセスの名前空間の大き

さを変更する問題を M-改名問題と言う．最近で

は，システム内に膨大な数のプロセスが含まれる

ことが多いため，改名を行う意義は大きい．これ

までに，コレクトアルゴリズム [12]や，スナップ

ショットアルゴリズム [13] 等，様々なアルゴリズ

ムにM -改名アルゴリズムが応用されている．

表 1: 一回M -改名アルゴリズム

文献 名前空間 ステップ計算量 分類

[1] 2no � 1 O(4noN) 無待機

[3] 2no � 1 O(no2N) 無待機

[11] 2no � 1 O(no4) 高速

[4] 2ko � 1 O(no log no) 高速

6ko � 1 O(ko log ko) 適応型

[16] 2ko � 1 O(ko
2) 適応型

M -改名問題は，プロセスが高々1回だけ新しい

名前を獲得する一回M-改名問題と，名前の獲得と

その解放を繰り返し行う繰り返し M-改名問題に

分類することができる．

表 1に，これまでに提案されている一回M -改名

アルゴリズムを示す．ここで，N はシステムに属

するプロセスの総数，ko はアクティブなプロセス

の個数である競合度，no は ko の上界を示す．ア

クティブなプロセスとは，すでに一回M -改名アル

ゴリズムの実行を開始しているプロセスのことを

言う．上でも述べたように，M-改名問題はアルゴ

リズムの計算量を削減することを目的としている

ので，M-改名アルゴリズム自身の計算量も小さい

方が望ましい．M-改名問題の研究初期段階におい

て，一回 (2no�1)-改名アルゴリズムが提案された

[1, 3]．これらのアルゴリズムは，他のプロセスの

動作にかかわらず，有限個のステップで改名を行

えることを保証する．このようなM -改名アルゴリ

ズムを，無待機一回M -改名アルゴリズムと言う．

しかし，これら一回 (2no � 1)-改名アルゴリズム

のステップ計算量は，O(4noN) [1]や O(no2N) [3]

であり，システムに含まれるプロセスの総数 N に

依存するものであった．

その後，ステップ計算量が N に依存せず，競合

度 ko の上界 no にのみ依存する高速一回M -改名

アルゴリズムが提案された．文献 [11]，[4]ではス

テップ計算量がそれぞれ O(no
4)，O(no log no) の

高速一回 (2ko�1)-改名アルゴリズムが提案された．

さらに，高速一回 M -改名アルゴリズムの中で

も，ステップ計算量が競合度 ko のみに依存するア

ルゴリズムを，適応型一回M -改名アルゴリズムと

言う．文献 [4]では，ステップ計算量が O(ko log ko)

の適応型一回 (6ko � 1)-改名アルゴリズム，文献
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表 2: 繰り返し M -改名アルゴリズム

文献 名前空間 ステップ計算量 空間計算量 変数の値 分類

[15] 4ki
2 O(ki

2) O(ni
2N) 有界 適応型

k(2k � 1) O(k2 log k) 非有界 有界 適応型

[14] k(2k � 1) O(k2 log k) O(n3N) 非有界 適応型

2k � 1 Exp(k) O(n3N) 非有界 適応型

k(2k � 1) O(k3) O(n3N) 有界 適応型

[6] 2k � 1 O(k4) 非有界 非有界 適応型

本レポート k(2k � 1) O(k2) O(n2N) 有界 適応型

[16]ではステップ計算量が O(ko
2) の適応型一回

(2ko � 1)-改名アルゴリズムが提案された．

表 2に，これまでに提案されている繰り返しM -

改名アルゴリズムと，本レポートで提案する繰り

返し M -改名アルゴリズムを示す．ここで，N は

システムに属するプロセスの総数，ki は繰り返し

M -改名アルゴリズムの実行区間においてアクティ

ブになるプロセスの総数である区間競合度，k は

繰り返し M -改名アルゴリズムの実行区間におい

て同時にアクティブになるプロセスの最大数であ

るポイント競合度を示す．ni，nはそれぞれ ki，k

の上界とする．アクティブなプロセスとは，繰り

返しM -改名アルゴリズムを実行している，もしく

は名前を保持しているプロセスのことを言う．

繰り返しM -改名アルゴリズムの中で，ステップ

計算量が競合度のみに依存するアルゴリズムを，適

応型繰り返しM -改名アルゴリズムと言う．適応型

繰り返し M -改名アルゴリズムは競合度の定義に

従って，区間競合度適応型M-改名アルゴリズムと

ポイント競合度適応型M-改名アルゴリズムに分

類できる．

文献 [15]では，空間計算量が有界な区間競合度

適応型繰り返し 4ki
2-改名アルゴリズムと，空間

計算量が非有界なポイント競合度適応型繰り返し

k(2k�1)-改名アルゴリズムが提案された．文献 [14]

では，文献 [15]のアルゴリズムが改良され，変数の

値が非有界ではあるが，空間計算量を O(n3N)に

削減したポイント競合度適応型繰り返し k(2k�1)-

改名アルゴリズムが提案された．文献 [14]では他

に，ステップ計算量が O(Exp(k))と大きいが，改

名後の名前空間の大きさが最適である [10] ポイン

ト競合度適応型繰り返し (2k� 1)-改名アルゴリズ

ムと，ステップ計算量は O(k3) と大きくなるが変

数の値を有界に改良した，ポイント競合度適応型

繰り返し k(2k�1)-改名アルゴリズムも提案されて

いる．文献 [6]では，ポイント競合度適応型繰り返

し (2k � 1)-改名アルゴリズムを，O(k4) のステッ

プ計算量で実現している．

本レポートでは，M-改名アルゴリズムにおける

最近の研究の中心である，ポイント競合度適応型

繰り返しM -改名アルゴリズムを対象とし，従来の

アルゴリズムより効率の良いポイント競合度適応

型繰り返し k(2k � 1)-改名アルゴリズムを提案す

る．本改名アルゴリズムは，Afekらが文献 [14]で

提案したステップ計算量が O(k3) の k(2k � 1)-改

名アルゴリズム (Afekらのアルゴリズム)を改良し

たものである．Afekらのアルゴリズムでは，名前

を獲得するために，シーブと呼ばれる基本要素の

配列を用いている．各シーブでは，束合意 [4]と呼

ばれるオブジェクトを利用することで，そのシー

ブにアクセスしているプロセスのスナップショット

を得る．本アルゴリズムでは，束合意をより単純

なオブジェクトであるコレクトリストに置き換え

ることにより，変数の大きさは有界のままに，ス

テップ計算量を O(k2)，空間計算量を O(n2N)に

削減することができた．コレクトリストは，適応

型コレクトアルゴリズム [5]に基づいている．

本レポートの構成は次の通りである．2節では非

同期共有メモリのモデルと，このモデルにおける

改名問題，さらに改名アルゴリズムの評価尺度つ

いて定義する．3節と 4節では，それぞれ本レポー

トで提案するコレクトリストと改名アルゴリズム

について詳しく述べる．最後に 5節では，まとめ

と今後の課題について述べる．
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2 諸定義

2.1 非同期共有メモリシステム

本レポートで提案するM -改名アルゴリズムは，

非同期共有メモリシステムを対象とする．このシ

ステムは，N 個のプロセス p0; p1; :::; pN�1 と，共

有メモリによって構成される (図 1)[7, 17]．

プロセスは状態機械であるとし，共有メモリへ

のアクセス，またはプロセスの内部計算等のイベ

ントによって状態遷移を行う．全てのプロセスは

相異なる名前を持ち，他のプロセスと区別するこ

とができる．また各プロセスは非同期に動作する

とし，各プロセスによるイベントの生起間隔に関

しては何も仮定しない．

共有メモリは，複数のプロセスに共有される共

有変数の集合である．共有メモリに対する命令に

ついて，読み込み (read)操作と書き込み (write)操

作のみが利用可能な read/write モデルや，read-

modify-write操作が利用可能な read-modify-write

モデル等がある．read-modify-write 操作のような

強力な命令を使うと，read/write モデルよりも小

さな計算量で問題が解決できたり，read/write モ

デルでは解決できない問題が解決できる場合があ

る．しかし，現実には一般的な計算機が強力な操

作を備えているとは必ずしも言えない．そこで本

レポートでは，より一般的な read/write モデルを

仮定する．従って，プロセス内部では以下のイベ

ントのみが発生するものとする．

1. 共有変数への read 操作

2. 共有変数への write 操作

3. 内部計算

全てのプロセスの状態と，全ての共有変数の状

態からなるベクトルを，システムの状況と言う．特

に全プロセスが初期状態にあり，かつ全共有変数

が初期値を保持している状況を初期状況と呼ぶ．

あるイベントの有限 (または無限)系列 E = e0;

e1; e2; :::に対して，初期状況 c0から始まるある状

況の有限 (または無限)系列 C = c0; c1; c2; :::が存

在し，各状況 ci�1 (i � 1) においてイベント ei�1

が生起することで状況 ci に遷移するとき，E を

実行と言う．なお，read 操作や write 操作は原子

共有メモリ

p0

プロセス

write read write

p1 pN�2 pN�1

図 1: 非同期共有メモリシステム

操作であるので，これらの操作によるイベントが

複数のプロセスにおいて同時に生起することはな

い．この性質により，同一の共有変数に対して複

数のプロセスが同時にアクセスすることはないの

で，read 操作や write 操作の競合について考慮す

る必要はない．原子操作を保証する共有変数の実

現に関しては，文献 [2, 7, 8, 9]を参照されたい．

2.2 M-改名問題

M-改名問題とは，プロセスの名前空間の大きさ

を縮小する問題であり，一回M-改名問題と繰り返

し M-改名問題に分類できる．M-改名アルゴリズ

ムの任意の実行が次の条件を満たすとき，アルゴ

リズムはM -改名問題を解決すると定義する [11]．

一回M-改名アルゴリズム あるプロセス pi は，

名前を獲得するための手続き getNameを高 1々

回実行する．手続き getNameの返り値 namei

に対して，以下が成り立つ．

1. プロセス pi が名前 namei を獲得したな

ら namei 2 f0; 1; :::;M � 1g

2. 異なるプロセス pi，pjがそれぞれ名前 namei，

namej を獲得したなら，namei 6= namej

繰り返し M-改名アルゴリズム あるプロセス pi

は，名前を獲得するための手続き getName と

名前の使用，名前を解放するための手続き re-

leaseNameを繰り返し実行する．図 2に，繰り

返しM -改名アルゴリズムの構成を示す．ここ

で，RemainderSection は名前の獲得，使用

及び解放に関係の無い部分，WorkingSection

は獲得した名前を使用する部分である．
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図 2: 繰り返し M -改名アルゴリズムの構成

Process pi // 0 � i � N � 1

Non-shared variables namei : 0; :::;M � 1

while (true) do

RemainderSection;

namei := getName(i);

WorkingSection;

releaseName(namei);

od;

プロセス pi は，手続き getName の返り値

namei を pi の局所変数に代入してから，手

続き releaseName による名前の解放を開始す

るまでの間，名前 namei を保持しているとい

う．任意の状況において，以下が成り立つ．

1. プロセス pi が名前 namei を保持してい

るなら namei 2 f0; 1; :::;M � 1g

2. 異なるプロセス pi，pjがそれぞれ名前 namei，

namejを同時に保持しているなら，namei 6=

namej

2.3 競合度

2.3.1 一回M-改名アルゴリズムにおける競合度

一回M -改名アルゴリズムのある実行を �，�の

接頭部を �0 とする．もし �0 の最後のイベント e

において，プロセス pi がすでに手続き getName

を呼び出しているなら，プロセス pi はイベント e

においてアクティブであるという．すなわち，ア

クティブなプロセスは，名前の獲得を試みている

か，もしくは既に新しい名前を獲得している．イ

ベント e においてアクティブなプロセスの個数を

競合度と呼び，ko と表記する．また，ko の上界を

no とする．

一般に非同期共有メモリシステムでは，アルゴ

リズムの実行前に，任意の実行における競合度を

知ることはできない．しかし，任意の実行に対す

る競合度の上界は，あらかじめ与えられていると

する．

2.3.2 繰り返しM-改名アルゴリズムにおける競

合度

繰り返し M -改名アルゴリズムのある実行を �，

� の接頭部を �0 とする．もし �0 の最後のイベン

ト e において，プロセス pi がすでに手続き get-

Name を呼び出しており，かつそれに対応する手

続き releaseNameから返っていないならば，pi は

イベント e においてアクティブであると言う．す

なわち，アクティブなプロセスは，名前の獲得を

試みている，もしくは新しい名前を保持している．

実行 � に対して，� = �1��2 なる実行区間 �

を考える．ここで，�1，�2 は長さ 0 以上の部分

実行，� は長さ 1 以上の部分実行である．このと

き，実行区間 � における競合度として，区間競合

度とポイント競合度がこれまでに提案されている．

区間競合度 プロセス pi が，実行区間 �1� のあ

る接頭部 �1�
0 の最後のイベントにおいてアク

ティブであるとき，プロセス pi は区間 � でア

クティブであると言う．実行区間 � において

アクティブなプロセスの個数を � の 区間競合

度 と呼ぶ．区間競合度を ki，ki の上界を ni

と表記する．

ポイント競合度 ある実行区間 �1� の最後にお

いてアクティブなプロセスの個数を，�1� の

最後における競合度と言う．実行区間 �1� の

全ての接頭部 �1�
0 の最後における最大の競合

度を，区間 � における ポイント競合度 と呼

ぶ．ポイント競合度を k，k の上界を n と表

記する．

図 3に，繰り返しM -改名アルゴリズムの実行例

を示す．この例では，実行区間 � における区間競

合度は 3，ポイント競合度は 2 である．

一般に非同期共有メモリシステムでは，アルゴ

リズムの実行前に，任意の実行区間における区間

競合度やポイント競合度をあらかじめ知ることは

できない．しかし，任意の実行に対する各競合度

の上界は，あらかじめ与えられているとする．
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図 3: 区間競合度とポイント競合度

2.4 アルゴリズムの評価尺度

2.4.1 改名後の名前空間の大きさ

改名の動機から明らかなように，改名後の名前空

間の大きさ M はできるだけ小さい方が望ましい．

M をどこまで小さくできるかは，システムの計算

モデルに依存する．例えば，read 操作と write 操

作だけを使用できる read/writeモデルでは，M <

2k � 1 ならば M -改名を無待機で実現するような

アルゴリズムは存在しないことが証明されている

[10]．また，複数の read 操作と write 操作を組み

合わせた強力な操作である read-modify-write操作

を使用する read-modify-writeモデルでは，k-改名

アルゴリズムが提案されている [11]．

2.4.2 ステップ計算量

改名を行うプロセスは，共有メモリに対してア

クセスする必要がある．一回M -改名アルゴリズム

におけるステップ計算量は，1つのプロセスが新し

い名前を獲得するために必要な共有メモリへのア

クセス回数とする．また，繰り返しM -改名アルゴ

リズムでは，1つのプロセスが新しい名前を 1回

獲得し，獲得した名前を 1回解放するために必要

な共有メモリへのアクセス回数とする．

M -改名アルゴリズムのステップ計算量は，シス

テムに属するプロセスの個数N と競合度 (一回M -

改名アルゴリズムにおける競合度 ko や，繰り返し

M -改名アルゴリズムにおける区間競合度 ki，また

はポイント競合度 k)，そして競合度の上界 (no や

ni，または n)の関数で与えられる．ステップ計算

量を示す関数の性質に従って，M-改名アルゴリズ

ムは無待機，高速及び適応型の 3つに分類できる．

ステップ計算量が有界であるM -改名アルゴリズ

ムを，無待機M-改名アルゴリズムと言う．無待機

M -改名アルゴリズムを実行するプロセスは，自ら

がアルゴリズムの計算ステップを有限回実行する

ことで，改名を完了することが保証される．従っ

て，自分よりも実行速度の速いプロセスに先を越

されて完了できないことはなく，自分よりも遅い

プロセスの結果を待ち続けることもない．さらに，

他のプロセスが故障により停止した場合であって

も改名が可能なことから，無待機M -改名アルゴリ

ズムは，プロセスの停止故障に対して耐性を持つ

と言える．

無待機M -改名アルゴリズムの中で，ステップ計

算量がプロセス数 N に依存せず，手続き getName

の実行区間における競合度の上界に依存するアル

ゴリズムを，高速M-改名アルゴリズムと言う．

高速M -改名アルゴリズムの中で，ステップ計算

量が手続き getNameの実行区間における競合度の

みに依存するアルゴリズムを，適応型M-改名アル

ゴリズムと言う．さらに，ステップ計算量が手続

き getName の実行区間におけるポイント競合度 k

のみに依存する繰り返し M -改名アルゴリズムを，

ポイント競合度適応型繰り返し M-改名アルゴリ

ズムと言う．

2.4.3 空間計算量

改名アルゴリズムの実行に必要な共有変数の個

数を空間計算量と呼ぶ．当然，空間計算量はでき

るだけ小さい方が望ましい．各変数の値について，

有界であるか非有界であるかに分かれる．非有界

であれば，あらかじめどの程度の記憶領域を確保

しておけば十分であるか見積もることが困難であ

る．このため，有界である方が望ましい．

5



3 コレクトリスト

3.1 アルゴリズム

コレクトリストは，nt 個のスプリッタと呼ばれる

基本要素の配列と，3つの手続き register，collect，

clear listで構成されている．各スプリッタには順に

0から nt � 1 のレベルを与える (図 4)．nt につい

ては，3.2. において説明する．手続き registerでは

コレクトリストに属するいずれかのスプリッタへ登

録し，collect ではスプリッタへ登録したプロセス

の集合 (登録者集合)を収集する，手続き clear list

では，registerや collectで使用したスプリッタを初

期化する．コレクトリストのコードを図 6に示す．

各スプリッタに対して，手続き splitterを実行す

ることができる．splitterは，返り値として stop，

abort，もしくは next のいずれかを返す．d 個

(d > 1)のプロセスが同一のスプリッタに対して

splitterを実行すると，高々1個のプロセスが stop

を返され，それぞれ高々 d � 1 個のプロセスが

abort や next を返される (図 5)．d 個すべての

プロセスに同一の値を返されることはなく，ある

スプリッタに対して 1つのプロセスのみが splitter

を実行すると stop を返される．すなわち，スプ

リッタを利用することで，同一のスプリッタにア

クセスするプロセスの集合を，より小さなプロセ

スの集合に分割することができる．

手続き register では，レベル 0 のスプリッタか

ら順に手続き splitter を実行する．各レベルのス

プリッタに対する手続き splitter から，stopが返

されるとそのスプリッタへの登録に成功し，その

スプリッタのレベルを返して register を終了する．

abortが返されるとスプリッタへの登録に失敗し，

レベル 0

レベル nt � 1

レベル 1

図 4: コレクトリスト

� d� 1

next

� d� 1

abort� 1

stop

dプロセス

図 5: スプリッタ

?を返して registerを終了する．nextが返される

と，次のレベルのスプリッタに進み，再び手続き

splitter を実行する．

手続き register において，各スプリッタに対し

て手続き splitterを実行する直前に，そのスプリッ

タのフラグ mark を立てる．フラグ mark を立て

られたスプリッタは，マークされているという．手

続き collectでは，マークされているスプリッタを

レベル 0 から順に調べる．マークされているスプ

リッタの中で，手続き register を実行したプロセ

スによってすでに登録されているスプリッタにつ

いて，そのスプリッタのレベルと，登録している

プロセスの識別子の二項組を集める．このように

して集められる二項組の集合を登録者集合といい，

手続き collect は登録者集合を返す．

コレクトリストには，各スプリッタに任意のデー

タを持たせることができ，ここでは繰り返しM -改

名アルゴリズムで利用する共有変数 doneと view

を各スプリッタに持たせる．このデータを読み込む

ためには手続き read list，書き込むためには write list

を用いる．コレクトリストの使用が終了すると，手

続き clear list を用いることで，コレクトリストを

初期化する．初期化を実行することで，再び同一

のコレクトリストを初期状態から使用できる．

3.2 コレクトリストの正当性

以下の補題では，コレクトリストに属するすべ

ての共有変数の値が初期値である状況から，初期

化の手続き clear listが最初に開始される直前まで

の実行 Rcol における，手続き register や collect，

splitter の性質や計算量を示す．ここで，任意の実

行 Rcol において，手続き registerを実行するプロ

セスの個数を kt，kt の上界を nt とする．なお，

共有変数 done と view を読み書きするための手

続き read list，write list や，共有変数 mark を読
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図 6: コレクトリスト

Shared variables :

list f // collect list

mark[0; :::; nt � 1]

: Boolean, initially false;

id[0; :::; nt � 1]

: id, initially ?;

X[0; :::; nt � 1]

: integer, initially ?;

Y [0; :::; nt � 1]

: Boolean, initially false;

done[0; :::; nt � 1]

: Boolean, initially false;

view[0; :::; nt � 1]

: set of hid,integeri, initially ?;

// done and view are the variables

// used in the renaming algorithm.

g

Non-shared variables :

sp, move : integer, initially 0;

V : set of hid,integeri, initially ;;

procedure splitter(list; sp)

1 list:X [sp] := pi;

2 if (list:Y [sp] = true) then return abort;

3 list:Y [sp] := true;

4 if (list:X[sp] = pi) then return stop;

5 else return next;

procedure clear list(list; sp)

6 while (list:mark[sp]) do

7 write initial value to sp in list;

8 sp++;

9 od;

procedure register(list)

10 sp := 0;

11 while (true) do

12 list:mark[sp] := true;

13 move := splitter(list; sp);

14 if (move = next) then sp++;

15 if (move = abort) then return ?;

16 if (move = stop) then

17 list:id[sp] := pi;

18 return sp;

19 od;

procedure collect(list)

20 sp := 0; V := ;;

21 while (list:mark[sp] = true) do

22 if (list:id[sp] 6= ?) then

V := V [ fhlist:id[sp]; spig

23 sp++;

24 od;

25 return V ;

procedure read mark(list; sp)

26 return list:mark[sp];

procedure read list(list; sp; var)

27 switch (var) f

28 case 'done':return list:done[sp];

29 case 'view':return list:view[sp];

30 g

procedure write list(list; sp; var; value)

31 switch (var) f

32 case 'done':list:done[sp] := value;

33 case 'view':list:view[sp] := value;

34 g
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み込むための手続き read mark は，以下の補題に

は関係しない．

スプリッタは，2つの共有変数 X と Y を用い

る．初期値はそれぞれ X = ?，Y = false であ

る．手続き splitter を実行するプロセス pi は，ま

ず X に自らの識別子 pi を書き込み，次に Y の

値を読み込む．もし Y = true であれば，pi は

abort を返す．Y = false であれば，Y に true

を書き込み，X の値を確認する．X が自らの識別

子 pi を格納していれば next を返し，そうでなけ

れば next を返す．アルゴリズムより，次に示す

スプリッタの性質が導かれる．

補題 1 任意の実行 Rcol において，d 個のプロセ

スが同一のスプリッタにアクセスしたとき，以下

の性質が成り立つ．

1. 高々 1 個のプロセスが stop を返される．

2. 高々 d�1 個のプロセスが abort を返される．

3. 高々 d� 1 個のプロセスが next を返される．

補題 2 任意の実行 Rcolにおいて，あるコレクトリ

ストに属するスプリッタ vのレベルが l(0 � l � kt)

であるとき，高々 kt� l 個のプロセスが v に対し

て手続き splitter を実行する．

(証明) スプリッタ v のレベル lについての帰納法

で証明する．手続き register を実行するプロセス

は，レベル 0 のスプリッタから順に手続き splitter

を実行するので，l = 0 のときは明らかに補題が

成り立つ．次に，レベル l � 1(0 < l < kt) のスプ

リッタ u について補題が成り立つと仮定する．仮

定より，u に対して高々 kt � l + 1 個のプロセス

が splitter を実行する．よって補題 1(3)より，レ

ベル l のスプリッタ v に対して，高々 kt � l 個の

プロセスが splitter を実行する．従って，レベル l

のスプリッタ v についても仮定が満たされる．

補題 2より，レベル kt 以上のスプリッタに対し

て手続き splitter を実行するプロセスは存在しな

い．従って，手続き register を実行するプロセス

は，レベル 0からレベル kt � 1のいずれかのスプ

リッタにおいて，スプリッタへの登録に成功する，

もしくは登録に失敗することにより register を終

了する．また，補題 1(1)より，各スプリッタへ高々

1個のプロセスが登録する．

補題 3 任意の実行 Rcol において，手続き register

を実行するプロセスは，レベル kt � 1 以下のスプ

リッタへ登録する．また，他のプロセスが同一の

スプリッタへ登録することはない．

補題 3より，手続き register および collect では

高々 kt 個のスプリッタに対して手続き splitter を

実行する．また，各スプリッタで必要なステップ

計算量，および空間計算量は定数であるので，次

の補題が導かれる．

補題 4 任意の実行 Rcol において，手続き register

および collect のステップ計算量は O(kt)，空間計

算量は O(kt) である．

次に，手続き collectが返す登録者集合の性質に

ついて述べる．補題 3より，コレクトリストで使用

するスプリッタの数は高々 kt 個である．補題 1(1)

より，各スプリッタへ高々1個のプロセスだけが登

録する．

補題 5 任意の実行 Rcol において，手続き collect

が返す登録者集合の要素数は高々 kt である．

補題 6 任意の実行 Rcol において，プロセス pi，

pj が同一のコレクトリストに対して手続き collect

を実行し，それぞれ登録者集合 V1，V2 を返され

たとする．pi による collect が終了した後に，pj
による collectが開始されたなら，V1 � V2 が成り

立つ．

(証明) 補題 3より，あるプロセスがスプリッタ sp

へ登録するなら，そのプロセス以外が list:id[sp]

を更新することはない．また collectでは，マーク

されているスプリッタをレベル 0から順に調べる．

任意のスプリッタ spx をプロセス px が登録し，

list:id[spx] に px の識別子を書き込むとする．実

行 Rcol において，list:id[spx]に ?が書き込まれ

ることはない．pi が spx を調べる前に px が識別

子を書き込む場合，hpx; spxi 2 V1; V2 となる．pi
が spx を調べた後に px が識別子を書き込む場合，

hpx; spxi =2 V1 かつ hpx; spxi 2 V2 となる．よって

補題が成り立つ．
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allDone
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図 7: シーブの概念図

4 改名アルゴリズム

4.1 アルゴリズム

本改名アルゴリズムでは，0;1; 2; :::; 2n� 2と番

号付けされたシーブと呼ばれる基本要素の配列を使

用して，ポイント競合度適応型繰り返し k(2k�1)-

改名アルゴリズムを実現する．

本改名アルゴリズムは，名前を獲得するための手

続き getNameと，獲得した名前を解放するための

手続き releaseNameからなる．手続き getNameを

実行するプロセスは，名前の獲得に成功するまで，

0番目のシーブから順に手続き interleaved sc sieve

を実行する．手続き interleaved sc sieve からは手

続き sc sieveが呼ばれる．手続き sc sieveは，同一

のシーブから同時に名前を獲得する可能性のある

プロセスの集合 (候補者集合)を返す．候補者集合

に sc sieve を呼んだプロセスの識別子が含まれて

いるならば，そのプロセスは新しい名前を獲得で

きる．新しい名前は，この sc sieve を呼んだシー

ブの番号と，候補者集合におけるこのプロセスの

ランクから構成される．

本改名アルゴリズムのコードを，図 8から 図 10

に示す．

1つのシーブは 0; 1; :::; 2N�1と番号付けされた

2N 個のコピーと，共有変数 count，status から

構成される (図 7)．コピーは手続き sc sieveを実行

するための作業領域であり，countは現在 sc sieve

を受け付けているコピーを指すポインタである．

status はこのシーブで獲得した名前を保持してい

る，もしくは名前の獲得を試みているアクティブ

なプロセスを示す配列である．

各コピーは，共有変数 inside，allDone と前節

で述べたコレクトリスト list からなる．なお，コ

レクトリストに属する各スプリッタには，共有変

数 view と done を持たせている．

あるシーブ s における手続き sc sieve では，共

有変数 sieve[s]:count が指すコピー c に対して手

続き openを実行する．openでは，このときコピー

cを使用しているプロセスがまだ存在せず，かつ直

前のコピー c � 1 mod 2N における候補者集合に

含まれているすべてのプロセスが終了してるかを

チェックする．条件を満たさなければ sc sieveは空

集合を返す．この条件を満たせば，共有変数 inside

に true を書き込んだ後に，コピー c のコレクト

リストに対して手続き registerによるスプリッタへ

の登録を試みる．登録できなければ sc sieve は空

集合を返す．登録できれば手続き partial scanを呼

び出し，コピー c のコレクトリストに属するスプ

リッタへ登録したプロセスの集合 (スナップショッ

ト)をとる．このときスナップショットをとること

ができたならば，計算したスプリッタが持つ共有

変数 view にスナップショットを格納する．
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図 8: 改名アルゴリズム (1/3)

Shared variables :

sieve[0; :::; 2n � 1] f

count : hinteger,f0;1gi, initially h0; 1i;

status[0; :::; N � 1] : Boolean, initially false;

copy[0; :::; 2N � 1] f

allDone : f0; 1g, initially 1;

inside : Boolean, initially false;

list : collect list;

gg

Non-shared Global variables :

s, c : integer, initially 0;

dirtyB : f0; 1g, initially 0;

mysplitter : integer, initially ?;

W : set of h id,integer i, initially ;;

procedure getName()

35 s := 0;

36 while (true) do

37 s++;

38 sieve[s]:status[i] := active;

39 hc; dirtyBi := sieve[s]:count;

40 if ((c mod N = i) or (sieve[s]:status[c mod N ] = idle)) then

41 W := interleaved sc sieve(s; c; dirtyB);

42 if (hpi; �i 2W ) then

43 sieve[s]:count := hc+ 1 mod 2N ,next dirtyB(dirtyB; c)i;

44 return hs;rank of pi in W i;

45 else-if (sieve[s]:copy[c]:allDone = next dirtyB(dirtyB; c)) then

46 clear(s; c; 0);

47 sieve[s]:status[i] := idle;

48 od;

procedure releaseName()

49 leave(s; c; dirtyB);

50 if (sieve[s]:copy[c]:allDone = next dirtyB(dirtyB; c)) then clear(s; c; 0);

51 sieve[s]:status[i] := idle;
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図 9: 改名アルゴリズム (2/3)

Shared variables :

last modified : points to last shared variable modi�ed by pi;

// last modified is assumed to be updated immediately before the write.

procedure interleaved sc sieve(s; c; dirtyB)

// interleave is a two part construct. Part I of the interleave is executed after every

// read or write to a shared variable in Part II,the sc sieve() and any procedure

// recursively called from sc sieve().

52 last modified := ?;

53 interleave f // Part I

54 if (sieve[s]:copy[c]:allDone = next dirtyB(dirtyB; c)) then

55 if (last modified is a variable mark in some splitter of sieve[s]:copy[c]:list) then

56 clear(s; c; level of last modified);

57 else-if (last modified 6= ?) then

58 write initial value to last modified;

59 return ;; // abort current sc sieve(), and continue to next sieve.

60 gf // Part II

61 return sc sieve(s; c; dirtyB);

62 g

procedure sc sieve(s; c; dirtyB)

63 if (open(s; c; dirtyB) = true) then

64 sieve[s]:copy[c]:inside := true;

65 mysplitter := register(sieve[s]:copy[c]:list);

66 if (mysplitter 6= ?) then

67 V := partial scan(sieve[s]:copy[c]:list);

68 write list(sieve[s]:copy[c]:list;mysplitter; 0view0; V );

69 W := candidates(s; c);

70 if (hpi;mysplitteri 2 W ) then return W ;

71 write list(sieve[s]:copy[c]:list;mysplitter; 0done0; true);

72 W := candidates(s; c);

73 leave(s; c; dirtyB);

74 return ;;

procedure next dirtyB(dirtyB; c)

75 if (c = 0) then return :dirtyB;

76 else return dirtyB;

11



図 10: 改名アルゴリズム (3/3)

procedure leave(s; c; dirtyB)

77 write list(sieve[s]:copy[c]:list;mysplitter; 0done0; true);

78 if (W 6= ; and for every hpj ; spi 2W ,

read list(sieve[s]:copy[c]:list; sp; 0done0) = true) then

79 sieve[s]:copy[c]:allDone := next dirtyB(dirtyB; c);

procedure partial scan(list)

80 V1 := collect(list);

81 V2 := collect(list);

82 if (V1 = V2) then return V1;

83 else return ;;

procedure candidates(s; c)

84 sp := 0; V := ;;

85 while (read mark(sieve[s]:copy[c]:list; sp)) do

86 v := read list(sieve[s]:copy[c]:list; sp; 0view0);

87 if ( v 6= ? and v 6= ;) then V := V [ fvg;

88 sp++;

89 od;

90 if (V = ;) then return ;;

91 U := minfviewjview 2 V g;

92 if (for every hpj ; spi 2 U , read list(sieve[s]:copy[c]:list; sp; 0view0) � U

or read list(sieve[s]:copy[c]:list; sp; 0view0) = ;) then

93 return U ;

94 else

95 return ;;

procedure open(s; c; dirtyB)

96 if ((sieve[s]:copy[c� 1 mod 2N ]:allDone = dirtyB) and (sieve[s]:copy[c]:inside = false)) then

97 return true;

98 else

99 return false;

procedure clear(s; c; sp)

100 sieve[s]:copy[c]:inside := false;

101 clear list(sieve[s]:copy[c]:list; sp);
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スナップショットをとった後に，各プロセスのス

ナップショットを比較して，最小のスナップショッ

トを計算する．最小のスナップショットは，このコ

ピーにおける候補者集合となる．候補者集合を獲

得できたプロセスが，候補者集合に含まれている

ならば，このプロセスは名前の獲得に成功する．候

補者集合に含まれていなければ，手続き leaveを呼

び，登録したスプリッタに持たせた共有変数 done

に true を書き込み，シーブ s での手続きを終了

する．手続き leaveでは，候補者集合に含まれるす

べてのプロセスが，すでに共有変数 done へ true

を書き込んでいたなら，共有変数 allDone を手続

き next dirtyBが返す値に更新する．

手続き releaseName では，登録したスプリッタ

に持たせた共有変数 doneに trueを書き込み，名

前を解放したことを他のプロセスに知らせる．

4.2 コピーの再使用

本改名アルゴリズムでは，空間計算量を有界に

するために，コピーを再使用する．つまり，コピー

2N � 1を使用した次は，コピー 0を使用する．コ

ピーの再使用を実現するためには，コピーの使用

が終了した後に，そのコピーに属するすべての共

有変数にそれぞれの初期値を書き込むことで，コ

ピーを初期化しなければならない．このための手

続きが clear であり，コピーの初期化が終了する

と，同一のコピーを再び使用することができる．

コピーの使用が終了したことは，共有変数 allDone

の値の変化によって検知する．allDoneからコピー

の使用が終了したことを示す値を読み込んだプロ

セス，もしくは allDone をその値に更新したプロ

セスは，コピーの初期化を開始する．しかし，コ

ピーの初期化をする際には，次の 2点に注意しな

ければならない．

1つ目は，あるプロセスがコピーを初期化してい

るときに，他のプロセスがそのコピーに属する変数

の値を読み書きする可能性があることである．この

ようなプロセスは矛盾した値を読み込み，予期しな

い動作をする可能性がある．そこで，手続き inter-

leaved sc sieve，および手続き interleaved sc sieve

から呼ばれる手続きにおいて，共有変数の値を読

み書きする毎に allDone の値を確認する．もし，

allDoneの値が更新されていたなら，手続き sc sieve

を中断し，直前に書き込んだ共有変数には初期値

を書き込む，もしくは手続き clearを実行する．こ

れを インタリーブ機構と呼ぶ．この機構により，

allDone が新しい値に更新された後には，各プロ

セスはそのコピーにおいて高々1ステップしか実行

しないので，コピーの初期化を保証できる．

2つ目は，コピーの初期化において単に allDone

に初期値を書き込むのでは，コピーの使用が終了

したことを正しく検知することができない可能性

がある．そこで，allDoneは 2値変数とし，コピー

の使用が終了するとこの値を入れ換える．コピー

の使用が終了しているのかどうかは，allDone の

値と count の第二項から読み込んだ値を比較する

ことで判別できる．

4.3 改名アルゴリズムの正当性

改名アルゴリズムの実行 R はイベントの系列

e0; e1; e2; ::: である．R に属するイベントの中で，

あるプロセス pi が実行する手続き getName の開

始から，それに対応する releaseName の最後まで

のイベント列を � とする．� において，pi が局所

変数 s に x を書き込むイベントから x + 1 を書

き込むイベントの直前までを，シーブアクセス Ax

�

とし，このとき pi がシーブ x にアクセスすると

いう．x+1を書き込むイベントが存在しない場合

は，Ax

�
は実行 � の最後までとする．つまり，pi

の実行 � はアクセスするシーブごとに分割でき，

� = A0
�
; A1

�
; :::と書ける．以下の議論では，Ax

�
を

Ax と省略することもある．

改名アルゴリズムの実行 R に属するイベント

の中で，シーブ s にアクセスしているプロセスが

実行するイベントの部分系列を，シーブ s の実行

Rs = es0; e
s

1; e
s

2; :::とする．このとき，R
s に属する

イベント ts0; t
s

1; :::; t
s

l�1; t
s

l
; ::: を，次のように帰納

的に定義する．

� ts0 = es0

� l � 1 のとき ts
l�1 が存在するなら，t

s

l�1 より

後に局所変数 c に l mod 2N を読み込む最初

のイベントを ts
l
とする．

このとき，イベント ts
l
から ts

l+1
の直前までを，
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シーブ s の実行 Rs の区間 l とする．ts
l+1
が存在

しなければ，Rs は l 番目の区間で終了している．

プロセス pi が実行するシーブアクセス As にお

いて，sieve[s]:count を局所変数 hc; dirtyBi に読

み込むイベントを e 2 As とする．このとき，Rs

においてイベント eが属する区間を int(As)とし，

int(As) = l を満たすシーブアクセスは Rs の区間

lに属すると言う．また，イベント eにおいて，局

所変数 cに読み込む値を rv(As)，局所変数 dirtyB

に読み込む値を rd(As) とする．

以下の用語を，本改名アルゴリズムの正当性の

証明で用いる．

� プロセス pi が実行するシーブアクセス Asに

属するイベント e の直前において，共有変数

sieve[s]:status[i] = active ならば，As は e

においてアクティブであると言う．

� プロセス pi が実行するシーブアクセス Asに

属するイベント e の直前において，局所変数

c = x ならば，As は eにおいてシーブ s のコ

ピー x を使用していると言う．

� プロセス pi が実行するシーブアクセス As が

int(As) mod 2N = x を満たすとする．イベ

ント e 2 As の直前までに，すでに pi がシー

ブ sのコピー xの共有変数 insideに trueを

書き込んでいるなら，As は eにおいてシーブ

s のコピー x に入っていると言う．

� プロセス pi が実行するシーブアクセス As が，

コピー c のコレクトリストに属するあるスプ

リッタ spi へ登録するとする．このとき，イ

ベント e 2 As においてスプリッタ spi が持つ

変数 doneに trueを書き込んでいるなら，As

は e において完了していると言う．

� 手続き partial scan が返す空でない集合をス

ナップショット，手続き candidatesが返す空で

ない集合を候補者集合と言う．

� プロセス pi がシーブアクセス As においてス

プリッタ spi へ登録し，手続き candidates か

ら候補者集合W を返されたとする．このとき

hpi; spii 2 W ならば，pi を区間 int(As) にお

ける勝利プロセス，As を区間 int(As)におけ

る勝利シーブアクセスと言う．

補題 7 任意のシーブ s の実行 Rs において，以

下の性質が成り立つ．

1. 任意のシーブアクセス Asが，イベント e 2 As

においてアクティブであり，eが Rs の区間 l

に属しているなら，int(As) � l �N．

2. 任意のシーブアクセス Asが，イベント e 2 As

の直前においてすでに sieve[s]:countの値を読

み込んでいるなら，rv(As) = int(As) mod 2N．

3. 任意のシーブアクセス Asが，イベント e 2 As

の直前においてすでに sieve[s]:countの値を読

み込んでいるなら，rd(As) = db(int(As)�1)．

ここで，x � 0のとき db(x) = (x div 2N) mod 2，

x < 0 のとき db(x) = 1 であり，div は商を

表す．

4. 任意のシーブアクセス As が，イベント e 2

As においてあるコピーに入っているとする．

このとき，int(As) = l � 1 ならば，区間

l�1に属し，e の直前までに sieve[s]:copy[l�

1 mod 2N ]:allDone に db(l � 1) を書き込ん

だシーブアクセスが少なくとも 1つ存在する．

5. 任意のシーブアクセス Asが，イベント e 2 As

においてあるコピーに入っているとする．この

とき，e において int(As

w
) < int(As) を満た

す任意の勝利シーブアクセス As

w
は完了して

いる．

6. イベント ts
l
が存在するなら，ts

l
の直前にシー

ブ s のコピー l mod 2N を使用しているアク

ティブなシーブアクセスは存在しない．

7. イベント ts
l
が存在するなら，ts

l
の直前にシー

ブ s のコピー l mod 2N に属する任意の共有

変数は初期値である．

8. シーブアクセス As

1，A
s

2 が手続き partial scan

を実行し，スナップショット V1，V2 をそれぞれ

返されたとする．このとき，int(As

1) = int(As

2)

ならば，V1 � V2 もしくは V2 � V1 を満たす．

9. シーブアクセス As

1，A
s

2 が手続き candidates

を実行し，候補者集合 W1，W2 をそれぞれ返

されたとする．このとき，int(As

1) = int(As

2)

ならば，W1 = W2 を満たす．

14



(証明) 任意のシーブ s の実行 Rs の長さに関する

帰納法で補題を証明する．まず，Rs の最初のイベ

ント es0 において，補題 7が成り立つことを示す．

1. イベント es0 がシーブアクセス As に属してい

るとする．es0において As は明らかにアクティ

ブではないので，es
s
において 1. が成り立つ．

2. イベント es0 がシーブアクセス As に属してい

るとする．es0 では As はまだ sieve[s]:count

を読み込んでいないので，es0 において 2. が

成り立つ．

3. イベント es0 がシーブアクセス As に属してい

るとする．es0 では As はまだ sieve[s]:count

を読み込んでいないので，es0 において 3. が

成り立つ．

4. イベント es0は Rsの最初のイベントなので，イ

ベント es0 において，コピーに入っているシー

ブアクセスは存在しない．よって，es0 におい

て 4. が成り立つ．

5. イベント es0 は Rs の最初のイベントなので，

イベント es0 において，勝利シーブアクセスは

存在しない．よって，es0 において 5. が成り

立つ．

6. イベント ts0 = es0 は Rs の最初のイベントな

ので，ts0 の直前に，シーブ s のコピー 0 を使

用しているアクティブなシーブアクセスは存在

しない．よって，ts0 において 6. が成り立つ．

7. イベント ts0 = es0 は Rs の最初のイベントな

ので，ts0 の直前に，シーブ s のコピー 0 に属

する任意の共有変数は初期値である．よって，

ts0 において 7. が成り立つ．

8. イベント es0 は Rs の最初のイベントなので，

es0 において，すでにスナップショットを返し

ているシーブアクセスは存在しない．よって，

es0 において 8. が成り立つ．

9. イベント es0 は Rs の最初のイベントなので，

es0 において，すでに候補者集合を返している

シーブアクセスは存在しない．よって，es0 に

おいて 9. が成り立つ．

次に帰納段として，任意のイベント e 2 Rs の

直前において補題 7が成り立つと仮定し，e にお

いても成り立つことを示す．

1. あるシーブアクセス As が，イベント e 2 As

おいてアクティブであり，e は Rs の区間 l

に属しているとし，背理法で証明する．As が

int(As) < l �N を満たすと仮定する．

N は正の定整数なので，int(As) < l0 < lかつ

l0 modN = iを満たす l0が存在する．アルゴリ

ズムより，Asは区間 int(As)で sieve[s]:count

を読み込み，その後区間 lのイベント eまでは

少なくともアクティブである．よって As は，

区間 l0 に含まれるすべてのイベントにおいて

アクティブである．

区間 l0 で共有変数 sieve[s]:count を読み込む，

任意のシーブアクセス As

1 を考える．1 つの

シーブアクセスにおいて，sieve[s]:count を読

み込むのは 1度だけなので，Asと As

1は異なる

シーブアクセスである．定義より int(As

1) = l0

なので，2.より rv(As

1) = int(As

1) mod 2N =

l0 mod 2N．このため，As

1 は sieve[s]:count

の第一項から l0 mod 2N を読み込むが，区間

l0 で As はアクティブなので，As

1 は共有変数

sieve[s]:countの第一項を l0+1 mod 2N に更

新することはない．また 6. より，イベント ts
l0

の直前にコピー l0 mod 2N を使用しているア

クティブなシーブアクセスは存在しない．よっ

て，イベント ts
l0
以降に sieve[s]:count の第一

項へ l0 + 1 mod 2N を書き込むシーブアクセ

スは存在しないので，区間は l0 + 1 以上にな

らない．これは e が区間 l に属するという仮

定に矛盾するので，1. が成り立つ．

2. 背理法で証明する．int(As) = l を満たすシー

ブアクセス As が，イベント e 2 As において

rv(As) 6= int(As) mod 2N を満たすと仮定す

る．この仮定は，イベント ts
l
が発生してから

As が sieve[s]:count の値を読み込むまでに，

sieve[s]:count の値を書き換えた勝利シーブア

クセス As

1が存在し，その値を As が読み込ん

だことを示している．

背理法の仮定より int(As

1) � l．int(As

1) = lと

すると，帰納法の仮定より int(As

1) mod 2N =
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rv(As

1) = l mod 2N なので，As

1は sieve[s]:count

の第一項に l + 1 mod 2N を書き込む．この

ため rv(As) = l + 1 mod 2N となるので，

int(As) = l+1となる．また int(As

1) = l�1と

すると，同様に rv(As) = l mod 2N となるの

で，int(As) = lとなる．これでは背理法の仮定

にそれぞれ矛盾するので，int(As

1) = l0 < l�1

である．

区間 lが存在するためには，区間 l0+1におけ

る勝利シーブアクセス As

2が存在し，共有変数

sieve[s]:count の第一項に l0+2 mod 2N を書

き込む必要がある．As

2 が区間 l0 +1において

コピーに入るとき，5. より区間 l0 における勝

利シーブアクセスは，As

1 も含みすべて完了し

ているはずである．これは，区間 l において

As

1 が共有変数 sieve[s]:count を書き換えると

いう仮定に矛盾するので，2. が成り立つ．

3. int(As) = lを満たすシーブアクセスAsが，イ

ベント eを含むとする．このとき，e = ts
l
であ

る，もしくは eの直前までにイベント ts
l
が存在

する．アルゴリズムより，共有変数 sieve[s]:count

の値を更新するのは，各区間における勝利シー

ブアクセスのみである．よって，l mod 2N を

共有変数 sieve[s]:count の第一項に書き込ん

だ，区間 l � 1 における勝利シーブアクセス

As

w
が少なくとも 1つ存在する．

帰納法の仮定より rd(As

w
) = db(int(As

w
)�1) =

db(l� 2)であり，As

w
は手続き next dirtyBが

返す値を sieve[s]:count の第二項に書き込む．

もし，l� 1 mod 2N = 0であれば next dirtyB

は :db(l�2)を返すので，:db(l�2) = :((l�

2) div 2N) mod 2 = ((l�1) div 2N) mod 2 =

db(l � 1)．また，l� 1 mod 2N 6= 0 であれば

next dirtyBは db(l�2)を返すので，db(l�2) =

((l�2) div 2N) mod 2 = ((l�1) div 2N) mod 2 =

db(l � 1)．

6. より，イベント ts
l�1 の直前にコピー l �

1 mod 2N を使用しているアクティブなシー

ブアクセスは存在しない．よって，int(As

1) �

l�1 (mod 2N)かつ int(As

1) < l�1を満たす

シーブアクセス As

1 が，イベント ts
l�1 以降に

共有変数 sieve[s]:countの第二項に :db(l�1)

を書き込むことはない．

以上の議論により，イベント eにおいて rd(As) =

db(l � 1) が言えるので，3. が成り立つ．

4. イベント e 2 As において，シーブアクセス

As がコピーに入っていないならば 4. が成り

立つ．以下では，イベント e 2 As において，

As がコピーに入っているときについて考える．

アルゴリズムより，int(As) mod 2N = c�1を

満たすシーブアクセスのみが，sieve[s]:copy[c�

1]:allDoneを更新することができる．l�2N�

1 � 0 の場合，帰納法の仮定より，区間 l �

2N � 1 に属し，sieve[s]:copy[c � 1]:allDone

に db(l � 2N � 1) を書き込むシーブアクセス

As

w0 が少なくとも 1つ存在する．このシーブア

クセスは，6. よりイベント ts
l�1 の直前までに

アクティブではなくなる．ここで，db(l�2N�

1) = ((l � 2N � 1) div 2N) mod 2 = :((l �

1) div 2N) mod 2 = :db(l � 1) なので，ts
l�1

の直前に sieve[s]:copy[c � 1]:allDone の値は

:db(l�1)である．l�2N�1 < 0の場合，アル

ゴリズムより，ts
l�1 の直前に sieve[s]:copy[c�

1]:allDone の値はは初期値 1 = :db(l � 1) で

ある．

2. よりrv(As) = int(As) mod 2N = l mod 2N

なので，As はコピー c = l mod 2N に入って

いる．3. より rd(As) = db(l�1)．従って，As

は手続き enter の 97行目において，共有変数

sieve[s]:copy[c� 1]:allDone から db(l � 1) を

読み込んだと言える．従って，区間 l� 1に属

し，sieve[s]:copy[c � 1]:allDone に db(l � 1)

を書き込むシーブアクセス As

w
が少なくとも 1

つ存在し，その値を Asが読み込んだと言える．

5. イベント e 2 As において，シーブアクセス

As がコピーに入っていないならば 5. が成り

立つ．以下では，イベント e 2 As において，

As がコピーに入っているときについて考える．

int(As) = l とする．4.より，区間 l � 1 に属

し，イベント eの直前までに sieve[s]:copy[c�

1]:allDoneに db(l� 1)を書き込んだシーブア

クセスが，少なくとも 1つ存在する．このシー

ブアクセスを As

1 とする．

As

1が実行した手続き candidatesが返す候補者

集合を W とすると，9. より区間 l � 1 にお
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ける任意の勝利プロセスは W に属する．As

1

は，任意の要素 hpj ; spji 2W について，スプ

リッタ spj が持つ変数 done から true を読

み込む．よって As がコピー l mod 2N に入

るとき，区間 l� 1におけるすべての勝利プロ

セスは完了している．帰納法の仮定より，イベ

ント e において int(As) < l � 1 を満たす任

意の勝利シーブアクセスは完了しているので，

イベント e において 5. が成り立つ．

6. 任意の区間 l (l > 0)に対して，イベント e 6= ts
l

ならば 6. が成り立つ．以下では，e = ts
l
(l � 1)

のときについて背理法で証明する．

ts
l
の直前において，すなわち区間 l � 1 にお

いてコピー l mod 2N を使用しているシーブ

アクセス As が存在すると仮定する．アルゴ

リズムより rv(As) = l mod 2N，2. より

rv(As) = int(As) mod 2N，さらに背理法の

仮定より int(As) < lなので，int(As) � l�2N

である．ところが，1. より int(As) � (l�1)�

N．よって矛盾するので，6. が成り立つ．

7. 任意の区間 l (l > 0)に対して，イベント e 6= ts
l

ならば 7. が成り立つ．以下では，e = ts
l
(l � 1)

のときについて議論する．

l < 2N ならば，イベント ts
l
の直前までにコ

ピー c = l mod 2N を使用したシーブアクセ

スは存在しないので，7. が成り立つ．

l � 2N ならば，4. より区間 l � 2N に属し，

sieve[s]:copy[c]:allDoneに db(l� 2N)を書き

込むシーブアクセスが少なくとも 1つ存在す

る．ここで，c = l mod 2N．このシーブアク

セスを As とすると，As は続いて手続き clear

を実行することで，コピー cに属する共有変数

を初期化する．つまり sieve[s]:copy[c]:inside

や，レベル 0 以上のマークされているスプリッ

タを初期化する．さらに，区間 l � 2N に属

するシーブクアクセスの中で，手続き clearを

実行する任意のシーブアクセスを As

c
とする．

2. より int(As

c
) = l � 2N なので，任意の

イベント ec 2 As

c
において As

c
がアクティブ

であるなら，1. より ec が属する区間は高々

l � 2N +N = l �N である．従って As

c
によ

る手続き clear は，イベント ts
l
の直前までに

終了する．

次に，区間 l� 2N で使用されたすべてのスプ

リッタが，手続き clear list によって初期化さ

れることを背理法で示す．区間 l� 2N に属す

るシーブアクセスがマークしたスプリッタの中

で，イベント ts
l
の直前に初期化されていない

スプリッタが存在すると仮定し，このようなス

プリッタの中で最も低いレベルのスプリッタを

spd (レベル ld)とする．ld = 0の場合，明らか

に Asが spdを初期化する．ld > 0の場合，spd
の変数 markが初期化されているなら，mark

に初期値を書き込んだシーブアクセスが spd

を初期化する．spd の変数 mark が初期化さ

れていないなら，仮定よりレベル ld�1のスプ

リッタ spd�1 は初期化されているので，spd�1
を初期化したシーブアクセスが続いて spd も

初期化する，もしくは，spd の mark に true

を書き込むシーブアクセスが，インタリーブ機

構により spd を初期化する．よって背理法の

仮定に矛盾するので，区間 l� 2N で使用され

たすべてのスプリッタは初期化される．

以上の議論により，イベント eにおいて 7. が

成り立つ．

8. 一般性を失うことなく，As

1 が V1 を返された

後に，As

2 が V2 を返されると仮定する．イベ

ント e の直前までに V1 と V2 の両方がすでに

返されている場合には，8. が成り立つ．イベ

ント e の直前までに V1 が返されており，eに

おいて V2 が返された場合について考える．

int(As

1) = int(As

2) = l なので，2. より As

1 と

As

2は同一のコピー l mod 2N を用いる．7. よ

り，イベント ts
l
の直前にコピー l mod 2N に

属する任意の共有変数は初期値である．よって，

手続き partial scan の実行では，初期化された

状態から始まるコレクトリストの実行 Rcol に

おいて，手続き collect が 2 回呼ばれる．As

1

の実行において呼ばれる collect の実行を順に

cop1
i
，cop2

i
とする．As

2 の実行においても同様

に cop1
j
，cop2

j
とする．さらに，collectの実行

で返される登録者集合をそれぞれ v1
i
，v2

i
，v1

j
，

v2
j
とする．

一般性を失うことなく，cop1
i
が cop1

j
よりも先
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に終了すると仮定する．このとき，cop1
i
が終

了した後に cop2
j
が開始されると言えるので，

補題 6より v1
i
� v2

j
が成り立つ．アルゴリズ

ムより V1 = v1
i
= v2

i
，V2 = v1

j
= v2

j
なので，

V1 � V2 が成り立つ．よって，イベント e に

おいて 8. が成り立つ．

9. 一般性を失うことなく，As

1 において W1 が返

された後に，As

2 において W2 が返されると仮

定する．イベント e の直前までに W1 と W2

の両方がすでに返されている場合には，9. が

成り立つ．

イベント e の直前までに W1 が返されており，

eにおいて W2が返された場合について，背理

法で証明する．W1 6= W2 であると仮定する．

int(As

1) = int(As

2) = l なので，7. より，イ

ベント ts
l
の直前にコピー l mod 2N に属す

る任意の共有変数は初期値である．よってアル

ゴリズムより，W1 と W2 は区間 l に属する

シーブアクセスが実行した手続き partial scan

によって返されたスナップショットでもあるの

で，8.よりW1 � W2 もしくは W1 � W2 が

成り立つ．ここでは，一般性を失うことなく

W1 �W2 と仮定する．

手続き partial scan を実行して W1 を獲得す

るプロセスを pi，手続き candidates を実行し

て W2 を獲得するプロセスを pj とする．2.

より As

1 と As

2 は同一のコピー l mod 2N を

用いる．pi はスプリッタ spi へ登録した後に

partial scanを実行するので，少なくとも pi は

W1 に属している．c = l mod 2N とすると，

区間 l において変数 sieve[s]:copy[c]:view[spi]

を更新するプロセスは pi のみなので，その

値は ? もしくは W1 のみである．しかし，

pj が candidates において W2 を返すために

は，sieve[s]:copy[c]:view[spi] � W2 もしくは

sieve[s]:copy[c]:view[spi] = ; を満たす値が，

sieve[s]:copy[c]:view[spi]に格納されていなけ

ればならない．よって，背理法の仮定に矛盾す

るので，イベント e において 9. が成り立つ．

定理 1では補題 7を用いて，複数のプロセスが同

時に同一の名前を保持することはないことを示す．

定理 1 プロセス pi，pj が同時にそれぞれ名前 yi，

yj を保持しているとき (i 6= j)，yi と yj は異なる．

(証明) 手続き getName が返す新しい名前は，名

前の獲得に成功したシーブの番号と，そのときの

候補者集合におけるプロセスのランクの二項組か

らなる．よって，プロセス pi と pj が異なるシー

ブから名前を獲得したときは，明らかに名前 yi と

yj は異なる．

次に，プロセス piと pjが，同一のシーブ sから

名前を獲得したときを考える．pi の勝利シーブア

クセス As

1が名前 yi を返し，pj の勝利シーブアク

セス As

2 が名前 yj を返すとする．もし int(As

1) =

int(As

2) ならば，補題 7-9. より pi と pj は同一の

候補者集合を得る．よって，同一の候補者集合に

おける各プロセスのランクは相異なるので，yi と

yj は異なる．int(As

1) 6= int(As

2)ならば (一般性を

失うことなく int(As

1) < int(As

2) と仮定する)，補

題 7-5. よりシーブ s の区間 int(As

1) におけるす

べての勝利プロセスが完了しなければ，As

2がシー

ブ s のコピー int(As

2) mod 2N に入ることができ

ない．よって，プロセス pi，pj が同時にそれぞれ

名前 yi，yj を持つことはない．

本改名アルゴリズムで用いるシーブの数の上界

を示すために，以下の補題 8から補題 12を示す．

これらの補題により，本改名アルゴリズムが与え

る新しい名前の範囲 (定理 2)や，本改名アルゴリ

ズムの計算量 (定理 3)を示すことができる．

補題 8 任意のシーブ s の区間 l に属し，かつ手

続き partial scan を実行したシーブアクセスの中

の少なくとも 1つはスナップショットを獲得する．

(証明) 背理法で証明する．シーブ s に区間 l に

属し，かつ手続き partial scanを実行したすべての

シーブアクセスが，スナップショットを獲得できな

いと仮定する．補題7-2. より，これらの中の任意の

シーブアクセスAsは，rv(As) = int(As) mod 2N =

l mod 2N を満たすので，コピー c = l mod 2N を

使用する．背理法の仮定より，コピー c のコレク

トリストに属する任意のスプリッタ sp について，

sp が持つ変数 view へスナップショットを書き込
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むシーブアクセスは存在しない．さらに，区間 lに

属するシーブアクセスの中で，手続き candidates

を実行して候補者集合を返されるものは存在しな

い．このため，sieve[s]:copy[c]:allDone の値を更

新するシーブアクセスが存在しないので，手続き

clear を実行するシーブアクセスは存在しない．

区間 l に属するシーブアセクスの中で，手続き

registerにおいてスプリッタへ登録し，スプリッタ

の変数 idに識別子を書き込む最後のシーブアクセ

スを As

1 とする．A
s

1 は続いて手続き partial scan

を実行するが，このとき任意のスプリッタの変数 id

が更新される，もしくは初期化されることはない．

よって，partial scanから呼ばれる手続き collectは

同一の登録者集合を返すので，As

1はスナップショッ

トを得ることができる．これは背理法の仮定に矛

盾している．

補題 9 任意のシーブ s の区間 l に属し，かつコ

ピーに入ったシーブアクセスの中の少なくとも 1

つは勝利シーブアクセスとなる．

(証明) 補題 8より，シーブ s の区間 l に属する

シーブアクセスの中の少なくとも 1つは，手続き

partial scan を実行することでスナップショットを

獲得する．これらのスナップショットの中で，プロ

セス pi のシーブアクセス As が獲得するスナップ

ショット W が最小であるとする．As はスプリッ

タ spi へ登録したとする．

W に属するシーブアクセスの中で，スナップ

ショットをスプリッタ spj の変数 view へ書き込

む最後のシーブアクセスを，プロセス pj のシーブ

アクセス As

1 と仮定する．仮定より，A
s が pi の

変数 view に W を書き込んだ後に，As

1 は pj の

変数 view にスナップショットを書き込み，続いて

手続き candidates を実行する．このとき，As

1 は

スプリッタ spi の変数 view から W を読み込む．

W に属するすべてのシーブアクセスは，補題 7-8.

よりW 0
�W もしくは W 0 = ;を満たす値W 0 を

すでに変数 view に書き込んでいる．よって，As

1

の手続き candidates は候補者集合として W を返

す．アルゴリズムより明らかに hpj ; spji 2 W な

ので，As

1 は勝利シーブアクセスとなる．

補題 10 任意のプロセス pi の区間 lに属するシー

ブアクセス As が，イベント e 2 As においてシー

ブ s のコピー c = l mod 2N に入っているとす

る．このとき，高々 k 個のシーブアクセスが同時

にシーブ s のコピー c に入る．ここで k は，pi
が実行する手続き getName の実行区間におけるポ

イント競合度とする．

(証明) 区間 lに属するあるシーブアクセス As

1が，

イベント e0 2 As

1においてシーブ sのコピー cに入

っているとする．int(As) = int(As

1) = lなので，補

題 7-2. より rv(As) = rv(As

1) = l mod 2N を満た

す．よって，As と As

1は共にコピー c = l mod 2N

に入っている．

区間 l において，As と As

1 が共にシーブ s

のコピー c に入るには，As と As

1 が 63 行目で

sieve[s]:copy[c]:inside から false を読み込んだ後

に，64行目で sieve[s]:copy[c]:insideに trueを書

き込む必要がある．補題 7-6.より，区間 l におい

て As が sieve[s]:copy[c]:insideに true を書き込

んだ後に，区間 l0 (l0 < l) に属するシーブアクセス

が，手続き clear において sieve[s]:copy[c]:inside

に falseを書き込み，As

1がコピー cに入ることは

ない．従って As と As

1は，sieve[s]:copy[c]:inside

に対する読み込みと書き込みの間で，並行に get-

Name を実行している．

ポイント競合度の定義より，pi が実行する手続

き getNameの中の任意のイベントにおいて，アク

ティブなプロセスは高々 k 個である．よって，pi
がシーブ s のコピー c に入っているとき，高々 k

個のシーブアクセスが同時にコピー c に入る．

あるシーブ sの実行 Rs において，sにアクセス

しているプロセスがいない実行区間を休止期間と

いう．また，2つの連続する休止期間にはさまれた

実行区間を使用期間という．ある使用期間の中で，

最初に releaseName が終了してから使用期間の終

りまで，シーブ s は使用可能状態であるという．

補題 11 あるシーブ s の実行 Rs において，任意

の使用期間 Rb に存在する最初の区間を l とする．

区間 l に属し，かつ Rb に属するイベントを実行

するシーブアクセスの中で，少なくとも 1つはコ

ピー l mod 2N に入ることができる．
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(証明) あるシーブ s の実行 Rs は，使用期間・休

止期間と区間の関係に注目することで，図 11に示

す (a)～(c)，(a0)の四種類の実行に分類できる．以

下ではこれらの分類に従って，任意の使用期間 Rb

について補題が成り立つことを証明する．

(a) 使用区間 Rb は，シーブ sの実行 Rs の最初の

イベント e0 から始まり，区間 0の最後のイベ

ント以降まで続くとする．イベント e0 を実行

し，シーブ 0 にアクセスするシーブアクセス

を As

0 とする．補題 7-2. より，As

0 はコピー 0

を使用する．イベント e0 の直前において，コ

ピー 0 の共有変数 sieve[s]:copy[0]:inside の

値は false，sieve[s]:copy[0]:allDoneの値は 1

である．よって，区間 0 に属するシーブアク

セスの中の少なくとも 1つは 40行目と 97行

目を満たし，コピー 0 に入ることができる．

なお (a0) に示すように，イベント e0 から始

まり，区間 0 の最後のイベントの直前までに

終る使用区間 Rb は存在しない．なぜなら (a)

と同様に，e0 から Rb の最後のイベントまで

に，少なくとも 1つのシーブアクセスがコピー

0に入ることができる．補題 9より，それらの

シーブアクセスの中の少なくとも 1つは勝利

シーブアクセス Aw となる．Aw は，対応する

手続き releaseName の実行を終えるまでシー

ブ sにアクセスしているので，releaseNameの

最後のイベントは Rb に属する．Rb に続く Ri

の後に，Rb0 の最初のイベント e1 は区間 0に

属するはずである．しかし，e1を実行するシー

ブアクセスは，共有変数 sieve[s]:countの第一

項から，Aw が更新した値 1を読み込むはずで

ある．従って，Rb0 の最初のイベントは区間 1

に属するので，(a0)に示すような使用区間 Rb

は存在しない．

(b) 使用期間 Rb は，区間 l の最初のイベント ts
l

から始まり，区間 lの最後のイベント以降まで

続くとする．(a0) と同様の議論により，区間 l

の最後のイベントの直前までに，Rb が終るこ

とはない．

補題7-7. より，Rbの最初のイベント ts
l
におい

て，コピー lの共有変数 sieve[s]:copy[l]:inside

の値は false である．また，Rb の直前の使用

区間 Rb0 と Rb は，休止区間 Ri を挟んでい

るので，e の直前までに区間 l � 1 に属する

シーブアクセスはすべて終了してる．よって補

題 9より，区間 l � 1 に勝利シーブアクセス

が存在し，sieve[s]:copy[l� 1]:allDone の値は

db(l � 1) となっている．よってアルゴリズム

より，区間 lに属するシーブアクセスの中の少

なくとも 1つはコピー l mod 2N に入ること

ができる．

(c) 使用期間 Rb は，区間 l の途中のイベント eか

ら始まり，区間 l の最後のイベント以降まで

続くとする．(a0)と同様の議論により，区間 l

の最後のイベントの直前までに Rbが終ること

はない．また，イベント ts
l
から，Rb の直前

の使用期間 Rb0 の最後のイベントまでに，コ

ピー l mod 2N に入るシーブアクセスは存在

しない．

Rb の最初のイベント e の直前までにイベント

ts
l
が存在するので，補題 7-7. より，e におい

てコピー l の共有変数 sieve[s]:copy[l]:inside

の値は false である．また，Rb の直前の使用

区間 Rb0 と Rb は，休止区間 Ri を挟んでい

るので，eの直前までに区間 l� 1に属するす

べてのシーブアクセスは終了している．よって

補題 9より，区間 l� 1に勝利シーブアクセス

が存在し，sieve[s]:copy[l� 1]:allDone の値は

db(l � 1) に更新されている．このため，区間

l に属するシーブアクセスの中で，少なくとも

1つはコピー l mod 2N に入ることができる．

補題 12 プロセス pi がシーブ s にアクセスして

おり，pi が実行する getName におけるポイント

競合度を k とする．このとき，任意の s0(� s) に

ついて，シーブ s0; :::;1 にアクセスしているプロ

セスの個数 Sp(s0) と，シーブ s0; :::;1 の中で使

用可能状態にあるシーブの個数 Su(s0) の和 S(s0)

は，高々 2k � s0 � 1 である．

(証明) プロセス pi が実行する手続き getNameの

実行区間の長さについての帰納法で証明する．
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図 11: 実行 Rb の分類

まず初期段として，プロセス pi が手続き get-

Nameを開始するとき，つまりシーブ 0 へのアク

セスを開始するときについて示す．pi がアクセ

スを開始する直前には，高々 k � 1 個のプロセ

スがシーブ 0; :::;1 にアクセスしている．すべて

の使用可能状態のシーブには，それぞれ少なくと

も 1 つのプロセスがまだアクセスしているので，

シーブ 0; :::;1 の中で高々 k � 1 個が使用可能状

態である．よって，プロセス pi 自身を合わせて

S(0) = (k � 1) + (k � 1) + 1 = 2k � 1．

次に帰納段について示す．プロセス pi の手続き

getName の実行において，S(s0) の値の増加は以

下の三つの場合が考えられる．

1. プロセス piがシーブ s(� 0)にアクセスしてい

るときに，あるプロセス pj(6= pi)が getName

を開始する場合，S(0) の値が増加する．この

とき，初期段と同様にして補題が成り立つ．

2. あるシーブ s0が使用可能状態になる場合，使用

可能状態の定義より，あるプロセスが release-

Nameを終了する．このとき，Su(s0)の値は 1

つ増加すると同時に，Sp(s0) の値は 1つ減少

する．よって任意の s0(� s)に対する S(s0)の

値に変化はないので，補題が成り立つ．

3. あるプロセス pj がシーブ s1 � 1 (s1 � 1) へ

のアクセスを終了した後に，シーブ s1 へのア

クセスを開始する場合を考える．s1 > s なら

ば，pj がシーブ s1にアクセスする前にシーブ

s1�1にアクセスしているので，Sp(s0) (s0 � s)

の値は増加しない．また pj はシーブ s1�1で

手続き releaseNameを実行しないので，Su(s0)

の値は増加しない．よって補題が成り立つ．

s1 � s ならば，帰納法の仮定より，pj がシー

ブ s1 へのアクセスを開始する直前に S(s1�1)

の値は高々 2k� (s1�1)�1 = 2k�s1である．

ここで，シーブ s1�1のある使用期間 Rbにお

いて，pj がシーブ s1 � 1 へのアクセスを終了

する最後のプロセスである場合を考える．補題

11より，Rb の最初のイベントが属する区間 l

において，コピーに入ることができるシーブア

クセスが少なくとも 1つは存在する．補題 9よ

り，区間 lにおいて少なくとも 1つの勝利シー

ブアクセスが存在し，pj 以外のプロセス pw が

実行するシーブクアクセスである．pw のシー

ブアクセスは，手続き releaseName を実行し

た後に，シーブ s1 � 1 へのアクセスを終了す

る．このため，Rb の最後のイベントにおいて

シーブ s1 � 1は使用可能状態である．従って，

pj が s1 へのアクセスを開始するとき，シー

ブ s1 � 1 にアクセスしているプロセスの個数
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が 1つ減少し，シーブ s1 にアクセスしている

プロセスの個数が 1つ増加する．また，シー

ブ s1 � 1 は使用可能状態ではなくなる．以上

より，pj が s1 へのアクセスを開始するとき，

S(s1)の値は高々 2k� s1�2+1 = 2k�s1�1

となる．よって補題が成り立つ．

次に，pj がシーブ s1 � 1 へのアクセスを終

了する最後のプロセスではない場合を考える．

pj がシーブ s1 へのアクセスを開始するとき，

シーブ s1 � 1 にアクセスしているプロセスの

個数が 1 つ減少し，シーブ s1 にアクセスし

ているプロセスの個数が 1つ増加する．また，

Su(s1 � 1) の値に変化は無い．このため，pj
が s1 へのアクセスを開始するとき，S(s1� 1)

の値は高々 2k � s1 � 1 となるので，S(s1) の

値も高々 2k� s1 � 1 である．よって補題が成

り立つ．

補題 13 あるプロセス pi が手続き getName を実

行したときのポイント競合度を k とする．このと

き，pi は getName において高々 2k� 1 個のシー

ブにアクセスする．

(証明) 補題 12より，シーブ 2k � 1; :::;1にアク

セスしているプロセスや，シーブ 2k � 1; :::;1 の

中で使用可能状態にあるシーブは存在しない．よっ

て，プロセス pi は手続き getName において，0

から 2k � 2 の高々 2k � 1 個のシーブにアクセス

する．

定理 2 手続き getName は 0; 1; :::; k(2k � 1) � 1

の範囲の名前を返す．ここで，kは手続き getName

の実行区間におけるポイント競合度とする．

(証明) 補題 13より，高々2k�1個のシーブにアク

セスすればランクを獲得できる．手続き candidates

が返す候補者集合に属する要素は高々 k 個なので，

候補者集合におけるランクは高々 k である．手続

き getNameが返す名前はランクとシーブ番号の二

項組なので，名前の範囲は 0; 1; ::; k(2k� 1)� 1で

ある．

定理 3 本改名アルゴリズムは，ポイント競合度適

応型繰り返し k(2k� 1)-改名アルゴリズムであり，

ステップ計算量は O(k2)，空間計算量は O(n2N)

である．ここで，k は手続き getName の実行区間

におけるポイント競合度，nは k の上界，N はシ

ステムに属するプロセスの総数とする．

(証明) 手続き getName では，補題 13より高々

2k�1個のシーブにアクセスする．各シーブにおい

て，シーブに入ることができたなら手続き register

を呼ぶ．registerによりスプリッタへ登録できると，

手続き partial scan，さらに手続き collect を呼ぶ．

補題 10より register と partial scan を呼ぶプロセ

スは高々 k 個なので，補題 4よりこれらの手続き

のステップ計算量は O(k) である．補題 5よりス

ナップショットに属するプロセスは高々 k 個なの

で，candidates のステップ計算量は O(k) である．

シーブに入ることができない場合のステップ計算

量は O(1) なので，getName のステップ計算量は

O((2k � 1)(k + [k + k] + 1)) = O(k2) である．

手続き releaseNameでは，ステップ計算量 O(k)

の手続き leaveを実行する．続いて，もし共有変数

allDoneがすでに更新されていれば，手続き clear

を実行する．clearでは，コピーに属する共有変数

とコレクトリストを初期化する．補題 3よりマー

クされているスプリッタは高々 k 個であり．1つ

のスプリッタを初期化するためのステップ計算量

は O(1) である．よって，clear のステップ計算量

は O(k)なので，releaseNameのステップ計算量は

O(k + k) = O(k) である．

補題 13より，アクセスされるシーブの数は高々

2k � 1 個 なので，2n� 1 個のシーブを用意する．

また補題 6より，各シーブには 2N 個のコピーを

用意すれば，コピーを正しく再利用できる．補題 3

より，1つのコピーにつき n 個のスプリッタを用

意し，1つのスプリッタの空間計算量は O(1)であ

る．よって，本改名アルゴリズムの空間計算量は，

O((2n� 1) � 2N � n) = O(n2N) である．
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5 まとめ

本レポートでは，非同期共有メモリシステムにお

ける，ポイント競合度適応型繰り返し k(2k�1)-改

名アルゴリズムを提案した．本改名アルゴリズムの

ステップ計算量は O(k2)，空間計算量は O(n2N)，

共有レジスタの値は有界である．従って，これら

の点において従来のアルゴリズム [14]よりも優れ

ている．なお，k はポイント競合度，n は k の上

界，N はシステムに属するプロセスの総数を示す．

これまでに，改名アルゴリズムを応用したアル

ゴリズム (応用アルゴリズム)がいくつも提案され

ている [12, 13]．本改名アルゴリズムは，これらの

応用アルゴリズムで用いられている改名アルゴリ

ズムよりも，ステップ計算量や空間計算量が優れ

ている．そこで，これらの応用アルゴリズムに本

改名アルゴリズムを応用することで，その計算量

を削減できると考えられる．

今後の課題は，本改名アルゴリズムのアイデア

を，read/write メモリモデルにおいて名前空間の

大きさが最適な [10]繰り返し (2k� 1)-改名アルゴ

リズムに改良することである．一般に，繰り返し

(2k�1)-改名アルゴリズムでは，繰り返し k(2k�1)-

改名アルゴリズムよりも複雑な制御を必要とし，多

くのレジスタが必要であると予想できる [6]．この

ため，多項式ステップ計算量かつ有界な空間計算

量の繰り返し (2k� 1)-改名アルゴリズムは，これ

までに提案されていない．

また，本改名アルゴリズムのステップ計算量や

空間計算量を，さらに改善することも今後の課題

として挙げられる．
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