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アドレス情報を利用した並列度の局所的低減による
ハードウェアトランザクショナルメモリの高速化

橋本 高志良
内容梗概

マルチコア環境における並列プログラミングでは，共有リソースへのアクセスの調
停にロックが広く用いられている．しかし，ロックにはデッドロックや並列性の低下
が引き起こされるといった問題があるため、この機構はプログラマにとって必ずしも
利用しやすいものではない．そこで，ロックを使用しない並行性制御機構としてトラ
ンザクショナル・メモリ（TM）が提案されている．TMは，データベースにおける
トランザクション処理をメモリアクセスに適用したものであり，従来ロックで保護さ
れていたクリティカルセクションをトランザクションとして定義することで，共有リ
ソースへのアクセスにおいて競合が発生しない限り，投機的に実行を進めることがで
き，ロックを用いる場合よりも並列性が向上する．なお，トランザクションの実行中
においては，その実行が投機的であるがゆえ，共有リソースに対する更新の際には更
新前の値を保持しておく必要がある（バージョン管理）．また，トランザクションを実
行するスレッド間において，同一リソースに対する競合が発生していないかを常に検
査する必要がある（競合検出）．トランザクショナル・メモリのハードウェア実装であ
るハードウェア・トランザクショナル・メモリ（HTM）では，このバージョン管理お
よび競合検出のための機構をハードウェアで実現することで，トランザクション操作
のためのオーバヘッドを軽減している．このHTMでは，ある共有リソースに対する
Read-after-Read（RaR）アクセスは投機実行の継続が可能であるため，一般的には競
合として検出されない．しかし，そのようなRaRアクセスに関与したトランザクショ
ンの一方が結果的にアボートされると，その過程において発生したストールが完全に
無駄となり，HTMの全体性能を大きく低下させてしまう場合がある．
そこで本論文では，このような問題を引き起こしうるRaRアクセスを検出し，その

RaRアクセスに関わるトランザクションをあえて逐次実行する手法を提案する．提案手
法の有効性を検証するため，HTMの実装の 1つである LogTMを拡張して提案手法を
実装し，シミュレーションによる評価を行った．評価の対象としてGEMS microbench，
SPLASH-2および STAMPベンチマークプログラムを用いて評価した結果，無駄なス
トールの抑制により最大 66.9%，平均 22.6%の実行サイクル数を削減した．
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1 はじめに

これまでのプロセッサ高速化技術は，スーパスカラや SIMDのような命令レベル並
列性（Instruction-Level Parallelism: ILP）に基づいた多くの高速化手法や，集積回路
の微細化による高クロック化の実現によって支えられてきた．しかし，プログラム中
で抽出できる ILPには限界があり，また消費電力や配線遅延の相対的な増大から，単
一コアにおける動作クロック周波数の向上も困難となりつつある．
これらの流れを受け，単一チップ上に複数のプロセッサ・コアを搭載したマルチコ
ア・プロセッサが広く普及してきている．マルチコア・プロセッサでは，これまで単一
コアで実行していたタスクを複数のプロセッサ・コアが分担することで，単一コアで
実行した場合よりもスループットを向上させることができる．このようなマルチコア
環境における並列プログラミングでは，複数のプロセッサ・コア間で単一アドレス空
間を共有する，共有メモリ型並列プログラミングが一般的である．このプログラミン
グモデルでは，共有リソースへのアクセスを調停する必要があり，その調停を行う機
構として一般的にロックが用いられている．しかしロックを用いた場合，ロック操作
のオーバヘッド増大に伴う並列性の低下や，デッドロックの発生などの問題が起こり
うる．さらに，プログラムごとに適切なロック粒度を設定することは難しいため，こ
の機構はプログラマにとって必ずしも利用し易いものではない．
そこで，ロックを使用しない並行性制御機構としてトランザクショナル・メモリ

（Transactional Memory: TM）[1] が提案されている．TMは，データベースにおけ
るトランザクション処理をメモリアクセスに適用したものであり，従来ロックで保護
されていたクリティカルセクションをトランザクションとして定義することで，共有
リソースへのアクセスにおいて競合が発生しない限り，投機的に実行を進めることが
でき，ロックを用いる場合よりも並列性が向上する．なお，トランザクションの実行
中においては，その実行が投機的であるがゆえ，共有リソースに対する更新の際には
更新前の値を保持しておく必要がある（バージョン管理）．また，トランザクションを
実行するスレッド間において，同一リソースに対する競合が発生していないかを常に
検査する必要がある（競合検出）．トランザクショナル・メモリのハードウェア実装で
あるハードウェア・トランザクショナル・メモリ（Hardware Transactional Memory:

HTM）では，このバージョン管理および競合検出のための機構をハードウェアで実現
することで，トランザクション操作のためのオーバヘッドを軽減している．このよう
な利点から HTMは現在大きな注目を集めており，2012年に IBM社が開発・発表し
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たスーパーコンピュータであるBlueGene/Q [2]や，2013年に Intel社から出荷予定の
Haswell [3]などに実装が始まっている．
さて，上述のとおりHTMでは競合が発生しない限りトランザクションが投機的に並
列実行される．ここで，あるトランザクションがReadアクセス済である変数に対し，
他のトランザクションがReadアクセスしようとした場合，すなわちRead-after-Read

アクセスが発生した場合，競合とはならず，トランザクション実行は継続される．し
かし，それらのトランザクションの一方が結果的にアボートされると，その過程にお
いて発生したストールが完全に無駄となり，HTMの全体性能を大きく低下させてしま
う場合がある．そこで本論文では，このような問題を起こし得るRead-after-Readアク
セスを検出し，そのようなトランザクション処理をあえて逐次実行することで，HTM

の性能を向上させる手法を提案する．
以下，2章では本研究の対象であるTMおよびHTMの概要について説明し，3章で

は，本研究に関連する手法について説明する．4章でHTMの問題点及び提案手法につ
いて説明し，5章でその動作モデルについて説明する．6章で提案手法を評価し，7章
で結論を述べる．

2 TMの概要

本章では，本研究の対象となるトランザクショナル・メモリ（TM）および，それを
ハードウェアで実現したシステムであるハードウェア・トランザクショナル・メモリ
（HTM）について述べる．

2.1 TMの基本概念

マルチコア・プロセッサにおける並列プログラミングでは，複数のプロセッサ・コア
が単一アドレス空間を共有する．したがって，異なるプロセッサ・コアによる同一メ
モリアドレスに対するアクセスを調停する必要があり，その調停を行う機構として一
般的にロックが用いられている．しかし，ロックを使用してアクセスを調停する場合，
デッドロックが発生する可能性がある．また，並列に実行するスレッド数や使用する
ロック変数自体が増加した場合，ロックの獲得・解放操作に要するオーバヘッドも増
加し，性能が低下する可能性がある．さらに，プログラムごとに適切なロックの粒度
を設定することは難しい．例えば，粗粒度なロックを用いる場合，プログラムの構築
は容易であるがクリティカルセクションが大きくなるため並列性が損なわれる．これ
に対して細粒度なロックを用いる場合，並列性は向上するが大規模なプログラムであ
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るほど設計が複雑になる．以上のような特徴は，ロックを用いたプログラム設計が困
難である要因となっている．
そこでロックを使用しない並行性制御機構であるトランザクショナル・メモリ（Trans-

actional Memory: TM）が提案されている．TMはデータベース上で行われるトラ
ンザクション処理をメモリアクセスに対して適用した手法である．TMでは，従来ロッ
クで保護されていたクリティカルセクションをトランザクションとして定義し，これ
を投機的に実行することでロックを用いる場合よりも並列度を向上させている．この
トランザクションは以下の 2つの性質を満たす．

Serializability（直列可能性）:

並行実行されたトランザクションの実行結果は，当該トランザクションを直列に
実行した場合と同じであり，全てのスレッドにおいて同一の順序で観測される．

Atomicity（不可分性）:

トランザクションはその操作が完全に実行されるか，または全く実行されないか
のいずれかでなければならず，各トランザクション内における操作はトランザク
ションの終了と同時に観測される．そのため，操作の途中経過が他のスレッドか
ら観測されることはない．

以上の性質を保証するために，TMはトランザクション内のメモリアクセスを監視す
る．しかし，複数のトランザクション内で同一アドレスへのアクセスが確認された際
に，これらのアクセスがトランザクションの性質を満たさない場合，競合として検出
される．この操作を競合検出（Conflict Detection）という．このように競合が検出
された場合，TMでは一方のトランザクションの実行を停止することで競合を回避す
る．これをストール（stall）という．さらに，複数のトランザクションがストールし
た状態でデッドロックが発生する可能性がある場合，TMでは一方のトランザクション
の途中結果を全て破棄する．この操作をアボート（abort）という．その後，トランザ
クションをアボートしたスレッドはトランザクション開始時点から処理を再実行する．
これに対して，トランザクションが終了するまで競合が発生しなかった場合，トラン
ザクション内で更新された全てのデータをメモリに反映させる．この操作をコミット
（commit）という．なお，トランザクションの投機的実行では，上述のとおり途中結
果が破棄される可能性があるため，トランザクション内で更新した値と更新前の両方の
値を保持しておく必要がある．そこでTMでは，トランザクション内で発生したWrite

アクセスにより更新したデータ，あるいは更新される前の古いデータを，そのアドレ
スとともに別領域に保持する．このようなデータの管理をバージョン管理（Version
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Management）という．
TMは以上のように動作することで，競合が発生しない限りトランザクションを並
列実行することができる．なお，TMで行われる競合検出やデータのバージョン管理な
どの操作はハードウェア上またはソフトウェア上に実装されている．ソフトウェア上
にTMを実装したソフトウェア・トランザクショナル・メモリ (STM) [4]では，TMで
行われる操作が全てソフトウェアによって実現されるため，特別なハードウェア拡張
は必要ないが，ソフトウェア処理のためのオーバヘッドが大きい．これに対し，ハー
ドウェア上に実装されたTMはハードウェア・トランザクショナル・メモリ (HTM)と
呼ばれる．一般的にHTMでは，競合を検出および解決する機構をハードウェアによっ
てサポートしているため，STMに比べて速度性能が高い．

2.2 データのバージョン管理

さて，上述のとおりTMにおけるトランザクションの投機的実行では，実行結果が
破棄される場合に備えてデータのバージョン管理が行われる．このバージョン管理に
おけるデータの管理方式は以下の 2つの方式に大別される．

Eager Version Management:

更新前の古い値を別領域にバックアップし，新しい値をメモリに上書きする．コ
ミットはバックアップを破棄するだけなので高速に行えるが，アボート時に，バッ
クアップされた値をメモリに書き戻す必要がある．

Lazy Version Management:

更新前の古い値をメモリに残し，新しい値を別領域に保持する．更新前の値がメ
モリに残っているためアボートは高速に行うことができるが，コミット時に，更
新した値をメモリに反映させる必要がある．

前者の Eager方式は，必ず実行されるコミットを高速に行い，必ずしも発生するとは
限らないアボートに処理コストを払う方式である．そのため、アボートが頻発するよ
うなプログラムでは処理が遅くなる可能性がある．しかし，Lazy方式におけるコミッ
トのオーバヘッドは削減の余地がほぼ無いのに対し，Eager方式におけるアボートの
オーバヘッドは削減の余地が大いにある．これは効率的なスレッドスケジューリング
を行うことでアボートや競合の発生自体を抑制できるためである．よって本論文では，
Eager方式を研究対象とする．
ここで，このEager方式におけるバージョン管理の動作を図1と図2を用いて説明す
る．これらの図は，トランザクションが投機的に実行される様子を示しており，Memory
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（a）データの退避

Memory 

Backup 

Address Data

A 10

Address Data

A 10

（b）値の書き込み

Memory 

Backup 

Address Data

A 15

Address Data

A 10

(i) Copy
(ii) Store new value

図 1: Writeアクセス時のバージョン管理

（a）データの書き戻し

Memory 

Backup 

Address Data

A 10

Address Data

A 10

（b）データの復元

Memory 

Backup 

Address Data

A 10

Address Data

(iii) Write back 
(iv) Restore old value

図 2: アボート実行時のバージョン管理

およびBackupはそれぞれメモリ，バックアップ領域を表す．まず，メモリアドレスA

に値 10が格納されている状態で，トランザクションの実行が開始されたとする．この
状態からトランザクションの実行が進み，アドレス Aに値 15が書き込まれるとする
と，図 1(a)に示すようにWriteアクセスの対象アドレスAと，書き換え前の値である
10がメモリからバックアップ領域に退避され (i)，図 1(b)のように書き込みの結果で
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ある 15がメモリに上書きされる (ii)．
次に図 1(b)の状態からさらに実行が進み，投機実行が成功した場合には，トランザ
クションがコミットされる．このとき，書き込みの結果である値 15は既にメモリに保
持されているため，バックアップ領域の内容を破棄するだけでコミットを実現できる．
一方で投機実行が失敗した場合，実行トランザクションはアボートされる．アボート
時の操作では，図 2(a)に示すように，バックアップ領域に退避されたデータが元のメ
モリアドレスに書き戻される (iii)．これにより，図 2(b)のようにトランザクション開
始時点のメモリ状態を復元することができる (iv)．また，アボート後にトランザクショ
ンを再実行するためには，メモリ状態と同様にレジスタをトランザクション開始時の
状態に戻す必要がある．これを実現するために HTMでは，トランザクション開始時
にその時点におけるレジスタの状態を取得し，その状態をバックアップ領域に保存し
ておく．そして，アボート時にバックアップ領域を参照し，トランザクションの開始
時点のレジスタ状態を復元する．

2.3 競合の検出と解決

トランザクションのAtomicityを保つためには，あるトランザクション内のメモリ
アクセスと他のトランザクション内のメモリアクセスとの間に競合が発生するかどう
かを検査する必要がある．そのため，トランザクション内でどのメモリアドレスがア
クセスされたかを記憶しておかなければならない．これを実現するために，HTMでは
各キャッシュライン上に read/writeビットと呼ばれるフィールドを追加している．ト
ランザクション内でReadまたはWriteアクセスが発生すると，アクセスされたキャッ
シュラインに対応する readまたはwriteビットがセットされる．そして，各ビットは
トランザクションのコミット，およびアボート時にクリアされる．
これらのビットを操作するため，HTMではキャッシュの一貫性を保持するプロトコ
ルであるディレクトリベース [5]の Illinoisプロトコル [6]を拡張している．このプロ
トコルでは，あるスレッドがメモリアクセスする場合，キャッシュ・コヒーレンス・リ
クエスト（以下，リクエスト）を各スレッドに送信する．拡張したプロトコルにおい
て，各スレッドはリクエストを受信する際，キャッシュラインの状態を変更する前に，
当該ラインに追加された readまたはwriteビットを参照する．これにより，各スレッ
ドがトランザクション内であるメモリアドレスにアクセスしようとした際に，そのア
ドレスが他のスレッドの実行するトランザクション内で既にアクセスされているかを
検査することができる．この検査では，以下の 3パターンのメモリアクセスを競合と
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して検出する．
Read after Write（RaW）:

あるトランザクション内でWriteアクセスが発生したアドレスに対して，他のト
ランザクションからReadアクセスされるパターン．

Write after Read（WaR）:

あるトランザクション内で Readアクセスが発生したアドレスに対して，他のト
ランザクションからWriteアクセスされるパターン．

Write after Write（WaW）:

あるトランザクション内でWriteアクセスが発生したアドレスに対して，他のト
ランザクションからWriteアクセスされるパターン．

以上のような競合パターンが検出されると，競合を検出したスレッドからリクエスト
を送信したスレッドに対してNACKが返信される．これにより，NACK を受信した
スレッドは自身のアクセスによって競合が発生したことを知ることができる．ここで，
実際にNACK およびACK を送信するのはキャッシュディレクトリであるが，本論文
では便宜的に，先行して当該アドレスにアクセスしたスレッドがこれらを送信するも
のとして説明する．なお，Read after Read（RaR）アクセスはデータの一貫性に影響
を与えないため，一般的に競合として検出されない．
また，この競合検出方式は競合検査のタイミングによって以下の 2つに大別される．
Eager Conflict Detection:

トランザクション内でメモリアクセスが発生した時点で，そのアクセスに関する
競合が存在しないか検査する．

Lazy Conflict Detection:

トランザクションをコミットしようとした時点で，そのトランザクション内で行
われた全てのアクセスに関して競合が発生していないか検査する．

Lazy方式では，トランザクション内で競合が発生してから検出されるまでの時間が
Eager方式に比べて長くなり，無駄な処理が増大して実行効率が悪くなる．これより，
HTMでは競合検出方式としてEager方式が採用されている場合が多い．なお，一般的
に Eager方式では競合が発生した場合に競合相手のトランザクションがコミットもし
くはアボートされるまで実行トランザクションをストールさせる．そして，実行トラ
ンザクションをストールさせたスレッドは同じアドレスに対するリクエストを送信し
続ける．その後，競合相手のスレッドが実行トランザクションを終了した場合，その
スレッドからACK が返信されるため，実行トランザクションをストールさせていた
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（b） possible_cycleによるデッドロック回避（a）デッドロックの発生
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図 3: HTMにおけるトランザクションの競合解決

スレッドは競合相手のトランザクションが終了したことを検知し，実行を再開できる．
しかし図 3(a)に示すように，複数のスレッドが実行トランザクションをストールさ
せるとデッドロック状態に陥る場合がある．この例では，Core1 とCore2 という 2つ
のコア上でThread1 およびThread2 が，それぞれトランザクションTx.X およびTx.Y

を投機的に実行している．まずThread1 がTx.X の実行を開始した後に，Thread2 が
Tx.Y の実行を開始しており，Thread1 が store Aを，そしてThread2 が store Bを
実行済である場合を考える．次に，Thread1 は store Bを実行しようとし，Thread2

へアドレス Bに対するリクエストである req B を送信する（時刻 t1）．この req B を
受信したThread2 は，既に当該アドレス Bにアクセス済であるため競合の発生を検知
し，Thread1 へNACK B を返信する（t2）．Thread1 はNACK B を受信すると，自
身のTx.X をストールさせる（t3）．なお，図中では省略しているが，Thread1 はアク
セスの許可を受けるまでThread2 に対して定期的にリクエストを送信し続ける．この
後Thread2 が store Aを実行しようとすると（t4），Thread1 とThread2 との間で競
合が発生するため，Thread2 は自身の実行トランザクションである Tx.Y をストール
させる（t5）．このように，複数のスレッドが自身の実行トランザクションをストール
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させ，競合したトランザクションの終了を互いに待ち続けると，デッドロック状態に
陥ってしまう．
このようなデッドロック状態を回避するために，一般的なHTMではTransactional

Lock Removal [7]に倣った方法を採用している．具体的には，デッドロックを発生させう
るようなトランザクションの開始時刻が，競合相手のトランザクションよりも遅い場合
に，そのトランザクションをアボートする．これは，各プロセッサ・コアにpossible cycle

と呼ばれるフラグを保持させることで実現している．ここで，possible cycleフラグによ
りデッドロックを回避する例を図 3(b)に示す．Thread2 はThread1 へNACK を返信す
る際，Thread1 が自身よりも早くトランザクションを開始しているため，possible cycle

フラグをセットする（t2）．そして，possible cycleフラグをセットしたスレッドは，自
身よりも早くトランザクションを開始したスレッドからNACK を受信した場合，デッ
ドロックの発生を防ぐために自身の実行トランザクションをアボートする（t5）．この
ように possible cycleフラグを利用することで，開始時刻の遅いトランザクションをア
ボートの対象として選択する．そして，実行トランザクションをアボートしたThread2

はトランザクション開始時点のメモリ状態およびレジスタ状態を復元し，Tx.Y を再実
行する（t6）．また，Thread2 が実行トランザクションをアボートしたことでThread1

はアドレス Bにアクセスできるようになるため，自身の実行トランザクションである
Tx.X をストール状態から復帰させる（t7）．

3 関連研究

実行トランザクションをアボートした後にそのトランザクションを途中から再実行
することで，再実行コストを抑える部分ロールバックに関する研究 [8–10]や，アプリ
ケーションの振る舞いによってバージョン管理や競合検出の方式を動的に変更する研
究 [11–13] など数多くのHTMに関する研究が行われてきた．しかし前者の研究では，
競合しやすいアドレスに対するアクセスの直前にロールバックしてしまうため，競合
がより再発しやすくなるという問題がある．一方，後者の研究ではバージョン管理と
競合検出の方式を変更する際のオーバヘッドや，実装に必要なハードウェアコストに
ついて詳細に評価していないため，実用的な手法ではない．また，これらの方式を変
更せずともスケジューリングの改良次第で競合の発生を抑制できる可能性があるため，
本研究ではスレッドスケジューリングに着目する．このスレッドスケジューリングに
ついては，これまで主に以下に示す 2つの方向性から改良手法が提案されてきた．
競合の発生を抑制するという観点から行われた研究として，次の 3つの手法が挙げら
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れる．まず，Yooら [14]はHTMに adaptive transaction scheduling（ATS）と呼ばれ
るシステムを実装し，競合の頻発によって並列性が著しく低下するようなアプリケー
ションの実行を高速化する手法を提案した．この手法では既存のHTMに対して最大
で 97%の実行速度向上を達成していたが，速度向上したプログラムはごく一部であり，
その他のプログラムでは速度向上がなされていなかった．一方，Geoffreyら [15]は複
数のトランザクション内でアクセスされるアドレスの局所性をSimilarityと定義し，こ
の Similarityが一定の閾値を超えた場合に，当該トランザクションを逐次的に実行す
ることで競合を抑制する手法を提案した．しかし，この手法は性能評価において関連
手法のみを比較対象としているため，既存のHTMに対してどの程度速度性能が向上
したのかが明確に示されていない．また，Akpinarら [16]はHTMの性能を低下させ
るような競合パターンに対する様々な競合解決手法を提案し，既存の HTMに対して
最大で 15%の速度向上を達成していた．しかし Akpinarらは，HTMにおいてボトル
ネックとなりうる競合パターンの発生状況の分析に重点を置いており，これらに対す
る解決手法はごく単純なものしか提案していない．
もう一方の方向性からの改良として，Gaonaら [17]は消費電力を抑えるという観点
から，複数のトランザクション間で競合が発生した場合に，その競合に関与したトラン
ザクションに実行優先度を設定し，それらを逐次実行することで消費エネルギーを削
減する手法を提案した．しかし，この手法では，既存のHTMに対して最大でも 10%程
度の消費電力しか削減されておらず，実行速度も既存の HTMとほぼ同程度の性能に
とどまっている．
以上に述べた手法は，いずれもアボートや競合の発生回数などの情報のみに基づい
てスレッドの振る舞いを決定しており，それらのスレッドが共有リソースにアクセス
する順序を考慮していない．そのため，HTMの性能を低下させうる競合パターンが根
本的に解決されておらず，目立った性能向上を得ることはできていない．一方本研究
では，共有リソースへのアクセス順序に着目して，上述したスケジューリング手法で
は解決できていなかった競合パターンの効果的な解決を図る．

4 競合アドレス情報に基づく並列度の低減

本章では，既存の HTMにおいて競合として検出されない RaRアクセスが原因と
なって発生する問題について述べ，これを抑制する手法を提案する．
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図 4: 2スレッド並列実行時における Futile Stallの発生

4.1 Read-after-Readアクセスに起因する問題

一般に，共有変数への Readアクセスは，その後にWriteアクセスを伴う場合が多
く見られる．具体的な例として，Test-and-Setのような操作を実現する場合や，演算
結果をある変数にアキュ厶レートしていく場合などがある．このような，ある共有変
数に対してWriteアクセスに先立ってReadアクセスするようなトランザクション処理
が，複数のスレッドによって並列実行される場合，両スレッドのReadアクセスが競合
とならず許可されたとしても，その後実行されるWriteアクセスにより競合が発生し
てしまうことになる．
図4は，上記の処理を含む共通のトランザクションTx.X を，2つのスレッドThread1

およびThread2 が並列に実行する様子を示している．まず，両スレッドが load Aを実
行した後，Thread2 が store Aを実行しようとすると（時刻 t1），競合の発生により，
Thread1 はThread2 へNACK を返信するとともに，自身のpossible cycleフラグをセッ
トする（t2）．そして，Thread2は自身のTx.X をストールする（t3）．その後，Thread1

が store Aを実行しようとする際（t4），Thread2 は既に当該アドレス Aにアクセス済
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であるため競合を検出し，Thread1 へNACK を返信する．この時，possible cycleフラ
グがセットされている状態で，自身よりも早くトランザクションを開始したスレッド
からNACK を受信するため，Thread1 は自身のTx.X をアボートする（t5）．このア
ボートにより，Thread2 はTx.X を再開できるが，この間Thread1 の実行は一切進行し
ておらず，Thread2 のストールは完全に無駄であったことになる．このようなストー
ルはFutile Stallと呼ばれ，HTMのスループットを低下させる大きな要因となる．

4.2 Futile Stall抑制手法

本節では，前節に示したようなFutile Stallを抑制してHTMの性能低下を防ぐ手法
を提案し，その動作について説明する．
4.2.1 Read-after-Readアクセスの検出

Futile Stallが発生する要因として，あるアドレスに対して複数のスレッドが，Write

アクセスに先んじてReadアクセスすることで，両スレッドが当該アドレスにアクセス
済となってしまうことが考えられる．そこで，Read/Writeの順序でアクセスされるア
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ドレスに対するReadアクセスの際に，RaRアクセスであるか否かを検出することで，
そのような状況を回避する．ここで，Futile Stallを抑制する手法を適用した例を図 5

に示す．まず，Thread2 が load Aを実行した後，Thread1 が load Aを実行しようと
した場合（時刻 t1），Thread2 はRaRアクセスを検出し，Thread1 へ実行を待機させ
る通知であるWaitリクエストを送信する．Waitリクエストはコヒーレンシプロトコ
ルを拡張する形で新たに定義する．このWaitリクエストの受信により（t2），Thread1

のトランザクション実行は待機させられることになるため，Thread2 はアドレス A に
Writeアクセスしたとしても，Thread1 と競合することなくトランザクションの実行を
進めることができる．その後，Thread2 は自身のトランザクションをコミットした際，
Thread1 の待機状態を解除する必要がある．このため，Wakeup メッセージを新たに
定義し，これを送信することで待機状態の解除を実現する（t3）．このWakeup メッ
セージを受信したThread1 はトランザクションの実行を再開し（t4），Thread2 と競合
することなくTx.X をコミットする．以上のように動作させることで，Futile Stallに
よる無駄なサイクルを削減することができる．しかし，3者以上のスレッドがTx.X を
並列に実行する場合，複数の待機スレッドの実行が一斉に再開され，これらのスレッ
ド間で競合が発生する可能性がある．
ここで，上述したFutile Stall抑制手法を，3つのスレッドがTx.X を並列実行する場
合に適用した際の動作を図 6に示す．この例では（Thread1～3）が同一のトランザク
ション（Tx.X）を投機実行している．まず，Thread2がload Aを実行した後，Thread1

とThread3 が load Aを実行しようとした場合（時刻 t1，t2），Thread2 はRaRアク
セスを検出し，それぞれのスレッドにWaitリクエストを送信する（t3，t4）．その後，
Thread2 は自身のトランザクションをコミットした際，Thread1 とThread3 にWakeup

メッセージを送信して，それぞれの実行を再開させる（t5）．しかしこの場合において
は，単純に Thread1 および Thread3 へ同時にWakeupメッセージを送信したのでは，
これらのスレッド間で競合が発生する（t6，t7）．なお，簡略化のために図 6中におい
て，時刻 t5以降のアドレス Aに対するリクエストの表記は省略している．その後，発
生した競合によってThread3 がTx.X を結果としてアボートするため（t8），Thread1

のストールが無駄なものとなってしまう．これを解決するために，RaRアクセスを検
出したThread2 が，トランザクションの実行を待機しているThread1 とThread3 の再
開順序を制御する手法を併せて提案する．この待機スレッドの再開順序制御について
は次項で説明する．
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図 6: 3スレッド並列実行時における Futile Stall抑制手法の問題

4.2.2 待機スレッドの再開順序制御

図 6における問題を解決するため，待機スレッドの再開順序を制御する必要がある．
この再開順序制御は待機させる側のスレッドが，結果的に待機させられたスレッドか
らの Readリクエストを，受信した順を記憶しておき，自身の実行トランザクション
をコミットした際にその順序で待機スレッドをWakeupしていくことで実現する．
ここで，再開順序制御を適用した場合の動作を図 7に示す．この例では図 6と同様
に，3つのスレッド（Thread1～3）が同一のトランザクション（Tx.X）を並列に実行し
ている．まずThread2 が load Aを実行した後，Thread1 が load Aを実行しようとし
た場合，Thread2 はRaRアクセスを検出してThread1 へWaitリクエストを送信する
と同時に，Thread1 からReadアクセスのための req Aを受信したことを記憶する（時
刻 t1）．続いて Thread3 がReadアクセスを試みた場合，Thread2 は Thread1 と同様
にRaRアクセスを検出し，Thread3 へWaitリクエストを送信する．そして，Thread2
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は Thread3 から Readアクセスのリクエストを受信することで Thread1 → Thread3

という順序で Readアクセスのリクエストを受信したことを記憶する（t2）．その後，
Thread2 が自身の実行トランザクションをコミットした際に，記憶した Readアクセ
ス順序に基づいて再開順序を制御する．この場合では，Thread3 より先にThread1 が
Readアクセスを試みたため，Thread2 はまずThread1 へWakeupメッセージを送信す
ることでThread1 の実行を再開させる（t3）．実行を再開したThread1 は自身のTx.X

をコミットした際に，再開順序を制御しているThread2 へ，コミットしたことを伝え
るために Committed 通知を送信する．この Committed 通知を受信した Thread2 は，
Thread1 がコミットしたことを検知し，続いてThread3 に対してWakeup メッセージ
を送信することでThread3 の実行を再開させる（t4）．
なお，以上のように動作させると再開順序制御に関与しているスレッド（Thread1～

3）が，再開順序制御に関与していないスレッドと競合する場合がある．例えば，Thread1
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が再開順序制御に関与していないスレッドと競合して Tx.X をストールさせると，そ
れに伴ってThread3 の再開時刻も遅くなるため，再開順序制御の効率が悪くなってし
まう．そこで本手法では再開順序制御に関与しているスレッドが，これに関与してい
ないスレッドと競合した場合，前者のスレッドが優先的に実行され，後者のスレッド
が実行トランザクションをアボートすることで，再開順序制御の効率が悪化してしま
うことを防ぐ．次章では，本手法の具体的な動作モデルおよび追加ハードウェアにつ
いて説明する．

5 アドレス情報の利用と再開順序制御

本章では，RaRアクセスの検出と待機スレッドの再開順序制御を実現するために拡
張したハードウェアと，具体的な動作モデルについて説明する．

5.1 拡張したハードウェアの構成

Read/Writeの順序でアクセスされるアドレス情報を利用したRaRアクセスの検出，
および待機スレッドの再開順序制御を実現するため，既存のHTMを拡張して以下の 3

つのハードウェアを各コアに追加する．なお，コア数および最大同時実行スレッド数
は nとする．拡張したHTMの構成を図 8に示す．

Register for RaR addresses（RaR addr.）:

各スレッドの実行トランザクションの中で Read/Writeの順序でアクセスされた
アドレスを記憶するレジスタ．

Queue for order of resumption（O-que.）:

RaRアクセスを検出することで，他のスレッドを待機させたスレッドが再開順序
を制御するために用いるキュー．このキューには，Read/Writeの順序でアクセス
されたアドレスに対してReadアクセスを試みたスレッドを実行するコア番号と，
そのアクセス順序が記憶される.

Register for resumption manager（R-res.）:

RaRアクセスの検出によって実行を待機させられたスレッドが用いるレジスタ．
このレジスタには再開順序を制御しているスレッドを実行するコア番号が記憶さ
れ，待機スレッドは実行を再開して自身のトランザクションをコミットした際に，
記憶されているコア番号に対応するスレッドへコミットしたことを伝える．

本手法では RaRアクセスを検出する必要があるため，RaR addr.というレジスタを
追加する．各スレッドは，自身がRead/Writeの順序でアクセスしたアドレスをRaR
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図 8: 拡張したハードウェアの構成

addr.に保持する．このRaR addr.はアドレスを複数記憶するようにも構成できる．そ
して，各スレッドは他スレッドから Readアクセスのためのリクエストを受信した際
に，RaR addr.を参照することでRaRアクセスを検出する．さらに，実行を待機させ
たスレッドを順に再開させるためにO-que.というキューを追加する．RaRアクセスを
検出して他のスレッドを待機させたスレッドは，自身の実行トランザクションをコミッ
トもしくはアボートした場合にO-que.に記憶されたアクセス順序に基づいて再開順序
を制御する．また，再開順序を制御するスレッドは，実行を再開させたスレッドがト
ランザクションをコミットしたことを確認した後に，次の待機スレッドを再開させる
必要がある．そのため，待機スレッドは再開順序を制御しているスレッドを実行する
コア番号をR-res.に記憶し，自身のトランザクションをコミットした際にそのR-res.

に記憶したコア番号に対応するスレッドに対してコミットしたことを伝える．

5.2 Read-after-Readアクセス検出の動作モデル

本節では，Read/Writeの順序でアクセスされるアドレスの登録，そしてRaR addr.

に登録されたアドレスに基づいてRaRアクセスを検出する動作モデルを，前節で述べ
た拡張ハードウェアを踏まえて説明する．
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図 9: RaRアクセスを検出すべきアドレスの検知とRaR addr.への登録

5.2.1 RaR addr.へのアドレス登録

3つのスレッド（Thread1～3）が，それぞれ同一のトランザクション（Tx.X）を投
機実行している図 9を例に，追加したRaR addr.へアドレスを登録する動作について
述べる．まず各スレッドが load Aを実行した後，Thread1 が store Aを実行しよう
とする際（時刻 t1），WaR競合の発生によりThread2 とThread3 からNACK が返信
されるため，Thread1 は自身の Tx.X をストールさせる（t2）．続いて，Thread2 と
Thread3 がそれぞれ store Aを実行しようとするが，Thread1 との間でそれぞれWaR

競合が発生するため，両スレッドは自身の実行トランザクション Tx.X をアボートす
る．この時，Thread2 とThread3 はWriteアクセスを試みたアドレス Aにおける自身
の readビットをチェックする（t3，t4）．この例では，Thread2 およびThread3 の当該
アドレス A おける readビットがセットされており，これらのスレッドは自身がWrite

アクセスに先立ってアドレス Aに Readアクセスしたことが分かるため，このアドレ
スをそれぞれのRaR addr.に登録する．
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図 10: RaR addr.を利用したRaRアクセスの検出

5.2.2 RaR addr.を利用したRaRアクセス検出

5.2.1項で述べた方法によってRaR addr.レジスタに登録されたアドレスを利用して，
どのようにRaRアクセスを検出するのかを図 10を用いて説明する．ここで，3つのス
レッド（Thread1～3）はそれぞれ同一のトランザクション（Tx.X）を実行し，Read

アクセスのリクエストを受信するたびにRaR addr.を参照することとする．
図 10の例では，既にThread2 のRaR addr.にアドレス Aが登録されているとする．

まず Thread2 が load Aを実行し，Thread1 が load Aを実行しようとする．この時，
Thread1 はReadアクセスを試みるためThread2 へ req Aを送信する（t1）．この req A

を受信したThread2 は自身のRaR addr.を参照し，アドレス Aが登録済みのアドレス
か否かを確認する．この時，Thread2 のRaR addr.には当該アドレス Aが既に登録され
ているため，Thread2 はこのReadアクセスが，自身が過去にRead/Writeの順序でア
クセスしたアドレス Aに対するReadアクセスであると分かる．したがって，Thread2

はRaRアクセスを検出し，Thread1 へWaitリクエストを返信する．このWaitリクエ
ストを受信したThread1 は，Thread2 からWakeupメッセージを受信するまで実行を
待機する（t2）．その後，Thread3 が load Aを実行しようとする場合も同様に（t3），
Thread3 はRaRアクセスを検出したThread2 から返信されるWaitリクエストを受信
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図 11: RaR addr.の構成とハードウェアコスト

して実行を待機する（t4）．以上のようにRaR addr.を利用することで，Read/Write

の順序でアクセスされるアドレスにおけるRaRアクセスを検出できる．
5.2.3 RaR addr.のハードウェアコスト

ここで，RaRアクセス検出のために追加したRaR addr.のハードウェアコストにつ
いて検討する．図 11に示すように，このRaR addr.にはRead/Writeの順序でアクセ
スされたアドレスが登録される．しかし，1つのプログラム中においてRead/Wrireの
順序でアクセスされるアドレスを全て記憶できるだけの容量を確保することは現実的
ではない．したがって，このレジスタに登録できるアドレス数を最大N としてコスト
を抑える．登録アドレス数N を 1，2，または 4と設定した場合，それぞれコアあたり
64bit，128bit，256bit のハードウェアコストで実現することが可能であり，プロセッ
サ全体でも，コア数を 32とするとそれぞれ 256byte，512byte，1Kbyteと少量である．
なお，登録アドレス数を制限した場合，登録アドレスの管理はいくつかの選択肢を
とり得るが，本論文では実装を簡略化するために単純なFIFOを採用する．例として，
登録可能アドレス数を 4（N = 4）とした場合の様子を図 12に示す．図 12(a)に示すよ
うに，既にアドレス Aが登録されているRaR addr.にアドレス Bを新たに登録する場
合，RaR addr.全体を 64bitだけ右シフトしてアドレスBを登録する．また，図 12(b)

のように，アドレスが最大まで登録された状態で新たなアドレスが新規に登録される
場合，アドレスの右シフトにより登録済のアドレスの中で最も古いアドレス Aが破棄
されることとなる．このRaR addr.への登録アドレス数を増加させた場合，RaRアク
セスをより正確に検出できるため性能が向上する可能性があるが，ハードウェアコス
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図 12: RaR addr.の操作

トとのバランスを考える必要がある．そこで，登録数を増加させた場合の性能向上率
とハードウェアコストのバランスを，実現性の観点から 6 章で詳細に述べる．

5.3 再開順序制御の動作モデル

本節では，実行を待機させたスレッドの再開順序を制御する動作モデルについて説
明する．
5.3.1 トランザクションの再開順序制御

5.2節で述べた方法によって他スレッドを待機させたスレッドが，待機スレッドの再
開順序を制御する様子を図 13に示す．まず，3つのスレッド（Thread1～3）がそれ
ぞれ同一のトランザクション（Tx.X）を開始する．なお，この例では既にThread2 の
RaR addr.にアドレス Aが登録済であるとする．
ここで Thread2 が load Aを実行した後，Thread1 が load Aを試みる場合，5.2.2

項で示したように Thread2 は RaR addr.に登録されたアドレスに基づいて RaRアク
セスを検出する．そして Thread2 は，Readアクセスを試みた Thread1 を自身が待機
させたスレッドと判断し，自身の O-que.に Thread1 を実行するコア番号を格納する
（時刻 t1）．RaRアクセスの検出により実行を待機する Thread1 は，Thread2 を再開
順序制御するスレッドだと判断し，自身のR-res.にThread2 を実行するコア番号を格
納する．その後，Thread3 が load Aを試みる場合もRaRアクセスが検出されるため，
Thread2 は自身の O-que.に Thread3 を実行するコア番号を格納する（t2）．そして，
Thread3 はR-res.にThread2 を実行するコア番号を格納する．
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次に，図13においてO-que.およびR-res.に格納したコア番号を利用して，待機スレッ
ドの再開順序を制御する動作を図14に示す．図 14(a)は図 13でThread2 がThread1 と
Thread3 の実行を待機させた後の状況を示している．ここで，Thread2 はトランザク
ションをコミットした際（時刻 t1），自身のO-que.に格納されているコア番号をチェッ
クする．この時，Thread2 のO-que.にはコア番号 1，3が格納されており，Thread2 は
このO-que.から先頭の値を取り出す．例ではこれが 1であることから，最初に再開さ
せるべきスレッドは Core1 の実行する Thread1 であると判断し，この Thread1 に対
してWakeupメッセージを送信する．Wakeupメッセージを受信したThread1 は自身
のTx.X の実行を再開し，その後コミットに至る．Tx.X をコミットした Thread1 は
O-que.に格納されているコア番号 2をチェックし，再開順序を制御しているスレッド
が Thread2 であると判断する．そして，Thread1 は Thread2 へ Committed 通知を送
信することで，自身のTx.X をコミットしたことを伝える（t2）．
その後，Thread2 が再開順序の制御を続けていく様子を図 14(b) に示す．図 14(a)

の動作によって，Thread1 から Committed 通知を受信した Thread2 は，再度自身の
O-que.をチェックする（時刻 t1）．この例では，Thread2 は自身のO-que.からコア番
号 3を取り出すことになるため，Thread3 に対してWakeupメッセージを送信する．こ
のWakeupメッセージを受信したThread3 はThread1 の場合と同様に，実行を再開し



23

W
aiting

tim
e

t1

t2

Core1
Thread1

Core2
Thread2

Core3
Thread3

（a）Thread1の実行を再開

tim
e

t1

t2

Core1
Thread1

Core2
Thread2

Core3
Thread3

（b）Thread3の実行を再開

2

1 3

2

load A

Tx.X

load A

store A

Commit

req A

Wait

load A

Wait

req A

Tx.X

W
aiting

Tx.X

Wakeup

Committed

store A

(load A)

Commit

3

2

load A

Tx.X

load A

store A

Commit

req A

Wait

load A

Wait

req A
W

aiting
Tx.X

W
aiting

Tx.X

Wakeup

Committed

store A

Commit

Wakeup

store A

Commit

Committed

(load A)

(load A)

O-que.

R-res.

O-que.

R-res.

図 14: 再開順序制御すべきトランザクションの逐次実行

てTx.X をコミットする．Thread3 はTx.X をコミットした後，自身のR-res.をチェッ
クすることで，再開順序を制御しているスレッドがThread2 であると判断し，Thread2

に対してCommitted 通知を送信する（t2）．このCommitted 通知を受信したThread2

は，もう一度自身のO-que.をチェックする．この時，このO-que.にはコア番号が格納
されていないため，Thread2 は自身が待機させたスレッドの実行を全て再開させたと
判断し，再開順序制御を終了する．
5.3.2 再開順序制御のためのハードウェアコスト

ここで，前項で説明した再開順序制御を実現するため，新たに追加したハードウェ
アのコストについて検討する．再開順序を制御するために追加したO-que.とR-res.の
エントリには，図 15に示すようにいずれもコア番号が格納されるため，1エントリあ
たり 4bitのコストとなる．またO-que.には，自身を除いたスレッドの数だけコア番号
が格納されるため，32コア構成のプロセッサにおいて 32スレッドを並列実行する場
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図 15: 再開順序制御のためのハードウェアコスト

合は最大で 31個のエントリが必要となる．以上より，合計 32個の 4bitのエントリが
各コアに追加されることになるため，再開順序制御のためのハードウェアコストは全
コア合計で 512bytesとなる．

6 評価結果と考察

前章で述べた拡張をHTMの一実装であるLogTMに実装し，評価を行った．本章で
はその評価結果を示して考察し，その後RaR addr.の参照コストについて述べる．

6.1 評価環境

評価にはトランザクショナルメモリの研究で広く用いられている Simics 3.0.31 [18]

とGEMS 2.1.1 [19] の組合せを用いた．Simicsは機能シミュレーションを行うフルシ
ステムシミュレータであり，またGEMSはメモリシステムの詳細なタイミングシミュ
レーションを担う．プロセッサ構成は 32コアの SPARC V9とし，OSは Solaris 10と
した．表 1に詳細なシミュレータ構成を示す．評価対象のプログラムとしてはGEMS

付属microbench，SPLASH-2 [20]，および STAMP [21]から計 10個を使用した．表 2

に各ベンチマークプログラムの入力パラメタを示す．なお，32コアの内の 1コアはOS

用に割り当てる必要があるため，各ベンチマークプログラムはそれぞれ 31スレッドで
実行した．また，本来STAMPは 2の冪乗数のスレッド数でしか動作しないベンチマー
クであるが，Gramoliら [22]による，任意数のスレッド数での実行を可能にする改変
を施した上で，31スレッドで実行した．

6.2 評価結果

評価結果を図 16および表 3に示す．図 16中の凡例はサイクル数の内訳を示してお
り，それぞれ以下のようになっている．
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表 1: シミュレータ諸元

Processor SPARC V9

#cores 32 cores

clock 4 GHz

issue width single

issue order in-order

non-memory IPC 1

D1 cache 32 KBytes

ways 4 ways

latency 3 cycles

D2 cache 8 MBytes

ways 8 ways

latency 34 cycles

Memory 4 GBytes

latency 500 cycles

Interconnect network latency 14 cycles

MagicWaiting: RaRアクセスの検出により実行を待機したサイクル数
Barrier: バリア同期に要したサイクル数
Stall: ストールに要したサイクル数
Backoff : アボート後に実行開始までランダム時間待つサイクル数
Aborting: アボートに要したサイクル数
Bad-trans: アボートされたトランザクションの実行サイクル数
Good-trans: コミットされたトランザクションの実行サイクル数
Non-trans: トランザクション外の実行サイクル数
図中では，各ベンチマークプログラムの評価結果が，各 5本のグラフで表されている．
これらのグラフは左から順に，それぞれ
(B) 既存モデル（ベースライン）
(R1) アドレス登録数を 1とした提案モデル
(R2) アドレス登録数を 2とした提案モデル
(R4) アドレス登録数を 4とした提案モデル
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表 2: ベンチマークプログラムの入力パラメタ

GEMS

Btree priv-alloc-20pct

Contention config 1

Deque 4096ops 128bkoff

Prioqueue 8192ops

SPLASH2

Barnes 512

Cholesky tk14.0

Radiosity -p 31

Raytrace teapot

STAMP

Kmeans random-n2048-d16-c16.txt

Vacation -n8 -q10 -u80 -r65536 -t4096

表 3: 各ベンチマークにおける削減サイクル数

GEMS SPLASH-2 STAMP All

(R1) 平均 29.2% 19.1% 4.9% 22.6%

最大 66.9% 39.9% 9.3% 66.9%

(R2) 平均 29.3% 19.9% 5.2% 23.0%

最大 66.9% 41.5% 9.9% 66.9%

(R4) 平均 29.5% 19.9% 5.0% 23.1%

最大 66.9% 41.1% 9.3% 66.9%

(R∞) 平均 29.8% 22.4% 4.7% 24.0%

最大 66.9% 40.9% 8.8% 66.9%

(R∞) アドレス登録数を限定しない参考モデル
の実行サイクル数の平均を表しており，既存モデル（B）の実行サイクル数を 1とし
て正規化している．なお，フルシステムシミュレータ上でマルチスレッドを用いた動
作のシミュレーションを行うには，性能のばらつきを考慮する必要がある [23]．した
がって，各評価対象につき試行を 10回繰り返し，得られた結果から 95%の信頼区間を
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図 16: 各プログラムにおけるサイクル数比

求めた．信頼区間はグラフ中にエラーバーで示す．また，RaR addr.の参照・登録時
に発生するオーバヘッドは非常に小さいため，図 16とは別に 6.4節で詳細に述べる．
評価の結果，多くのプログラムにおいて，ある共有変数に対しWriteアクセスに先
立ってReadアクセスが行われるトランザクション処理が含まれており，Futile Stallを
発生させる特徴を持っていることが確認できた．このFutile Stallを提案手法により解
決することで，Btreeを除く全てのプログラムで（B）以上の性能が得られた．また，
全体的に見られる傾向として，多くのプログラムでRaR addr.に登録するアドレスの
数を多くした場合に，既存モデルに対する性能向上幅が大きくなっていることが分か
る．しかし，アドレスの登録数を増やすことで得られる性能向上は目立ったものでは
なく，提案モデル（R1）においても十分な性能向上が得られている．登録アドレス数
を増加させるとハードウェアコストが増大することを考慮すると，（R1）が総合的に優
れていると考えられる．この（R1）において各ベンチマークプログラムを実行した場
合，既存モデルに対して平均で 22.6%，最大で 66.9%の性能向上を得ることができた．
次節では，各ベンチマーク別に詳細な検証を行う．
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表 4: Contentionにおける最大アボート繰り返し回数

Contention/31thr （B） （R1）

最大アボート繰り返し回数 15 22

6.3 考察

GEMS microbench

まずGEMS microbenchでは，各提案モデルにおいてDeque，Prioqueueで既存モデ
ル対し実行サイクル数が減少しており，特にBackoffサイクル数の大幅な減少率が目立
つ．これらのプログラムでは，ごく一部のアドレスのみがRead/Write の順序で頻繁
にアクセスされていたため，（R1）のようにアドレスの登録数が少なくてもFutile Stall

とそれに起因するアボートを十分抑制することができており，このことが Backoffサ
イクル数の大幅な削減につながったと考えられる．
しかし，Btreeを実行した場合にはどの提案モデルにおいても性能が低下した．この

Btreeには，2種類のトランザクション（Tx.X，Tx.Y）が存在し，Tx.XにはRead/Write

の順序でアクセスされるアドレスが含まれるが，Tx.Y にはそのアドレスに対するWrite

アクセスは含まれておらず，Readアクセスのみが含まれている．そのため，複数のTx.X

もしくは Tx.X と Tx.Y が並列に実行される場合は本提案手法が効果的である．しか
し，複数のTx.Y のみが並列に実行される場合にはWriteアクセスが行われないため，
Readアクセスを待機させることは適切ではない．これが原因で，提案モデルの性能が
既存モデルよりわずかに低下してしまったと考えられる．このような性能低下を防ぐ
ために，並列実行すべきトランザクションの組み合わせを適切に判定することが考え
られる．しかしこれを実現するためには，トランザクションの組合せ毎にアドレスの
記憶領域を用意する必要があり，コストが膨大となってしまうため，この性能低下に
対処する必要性は低いと考えられる．
また，Contentionでは Stallサイクル数が大きく削減されたが，同時にBackoff サイ

クル数が増加し，既存モデル（B）に対する大きな性能向上は得られなかった．ここ
で，提案モデル（R1）の Contentionにおける最大アボート繰り返し回数を表 4に示
す．この結果から，（R1）では同一トランザクションがアボートを繰り返す回数が増加
していることが分かる．これは，Contentionに含まれている実行命令数の非常に多い
トランザクションが原因であると考えられる．提案手法によってこのようなトランザク
ションが逐次実行の対象として選択されると，再開順序制御に関与しているスレッド
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が，これに関与していないスレッドと競合する状況が多発する．このような場合，4.2.2

項に示したように後者のスレッドが実行トランザクションをアボートすることになる
が，当該トランザクションを再実行したとしても，前者のスレッドが実行トランザク
ションを終了していない可能性が高い．そのため，これらのスレッド間で再び競合が
発生してアボートが繰り返されてしまうことから，（B）よりもアボート繰り返し回数
が増加し，これが Backoffサイクル数の大幅な増大につながったと考えられる．した
がって今後，トランザクション内の実行命令数によって逐次実行の対象を適切に選択
する手法を考案していく必要がある．
SPLASH-2

SPLASH-2ベンチマークでは，各提案モデルにおいてBarnes，Cholesky，Raytrace

の実行サイクル数が減少した．中でもRaytraceについてはBackoffサイクル数が大幅
に減少している．このプログラム中にはあるアドレスにRead/Writeの順序でアクセス
する非常に短いトランザクションが 3つ含まれており，既存モデルではこれらのトラ
ンザクションが原因でFutile Stallが頻発した．したがって，これらのトランザクショ
ンを実行するスレッドに対して本手法を適用することでFutile Stallとそれに起因する
アボートが抑制されたため，Backoffサイクルの大幅な削減につながったと考えられ
る．また，Choleskyでは主に Barrierサイクル数が減少した．これは，本手法を適用
して Futile Stallを抑制することで，各スレッドで発生するアボートの回数が減少し，
実行を早く終えたスレッドが同期をとるために他のスレッドを待ち続ける期間が少な
くなったためだと考えられる．
一方Radiosityには，Read/Writeの順序でアクセスされるアドレスが複数含まれて
おり，これらのアドレスに対してアクセスが分散するため，各提案モデルにおいて，
RaR addr.へのアドレス登録と登録されたアドレスの破棄が頻繁に行われていた．こ
れにより，登録されたアドレスが早い段階で破棄されてしまう可能性が高くなり，正
確に RaRアクセスを検出できなかった場合が多くあったと考えられる．したがって，
Radiosityのようなプログラムに対する対処方法として，RaR addr.へのアドレス登録
と破棄のアルゴリズムを改良することなどが考えられる．
STAMP

STAMPベンチマークでは，本手法によってKmeansの実行サイクル数を削減する
ことができた．このプログラム中には Read/Writeの順序でアクセスされるアドレス
が存在するが，Kmeans自体は他のベンチマークと比較すると規模が小さいプログラ
ムであるため，本手法を適用してFutile Stallを抑制することによる性能向上の余地が
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表 5: （R1）におけるRaR addr.への参照・登録回数

GEMS （R1） SPLASH-2 （R1） STAMP （R1）

Btree 876,235 Barnes 86,413 Kmeans 148,084

Contention 562,844 Cholesky 296,708 Vacation 684,826

Deque 7,152 Radiosity 115,865 - -

Prioqueue 72,095 Raytrace 1,257,086 - -

少なかったと考えられる．一方，Vacationでは本手法による性能向上が得られなかっ
たが，このプログラム中には本論文に示したような，Writeアクセスに先立ってRead

アクセスするトランザクション処理が含まれていなかったことから，検出すべきRaR

アクセスが存在しなかったと考えられる．

6.4 RaR addr.の参照コスト

5.2節で述べたRaR addr.はRAMで構成されるハードウェアであるため，このRaR

addr.への参照・登録の際にはオーバヘッドが発生する．そこで，そのオーバヘッドが
性能にどの程度影響するのかについて考察する．まず，RaR addr.への参照・登録回数
をC，1回の参照と登録で発生するオーバヘッドをT とすると，その総参照オーバヘッ
ドはC×T という式で表すことができる．ここで，（R1）におけるRaR addr.への参照・
登録回数を調査した結果を表 5 に示す．5.2.3項で示したとおり，RaR addr.は登録ア
ドレス数が 1の場合，256bytesという非常に小さいRAMで構成できる．このことか
ら，各スレッドはこのRaR addr.のエントリに対してL1キャッシュよりも高速にアク
セスすることが可能であるため，アドレス登録時のビットシフトに要する時間を考慮
したとしても，RaR addr.のエントリには L1キャッシュと同程度のオーバヘッドでア
クセスできると考えられる．そこで本論文におけるシミュレータ構成からT = 3cycles

とし，最も参照・登録回数の多いRaytraceについて，その総参照オーバヘッドを算出
すると，1,257,086× 3 =約 380万 cycles となる．一方，Raytraceの総実行サイクル数
は約 8.7億 cyclesであるため，このオーバヘッドが全体のサイクル数に占める割合は
約 0.4%となり，性能に与える影響はごく僅かなものに抑えることができている．
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7 おわりに

本論文では，既存のハードウェア・トランザクショナル・メモリを拡張して，Read/Write

の順序でアクセスされるアドレスを検出し，当該アドレスへの RaRアクセスに関わ
るトランザクションを逐次実行することで，あえて実行並列度を低下させる手法を提
案した．提案手法の有効性を確認するために GEMS microbench，SPLASH-2および
STAMPベンチマークプログラムを用いて評価した結果，既存の HTMと比較して最
大 66.9%，平均 22.6%の実行サイクル数が削減されることを確認した．提案手法によっ
て性能向上が得られた要因として，既存のハードウェア・トランザクショナル・メモ
リの性能を低下させる競合パターンであるFutile Stallやこれに起因するアボートの発
生を抑制したことによる，再実行サイクル数の大幅な削減が挙げられる．また，RaR

アクセスを検出するために記憶するアドレス数を 1とした場合でも性能向上は十分に
得られていることから，提案手法を実現するためのハードウェアコストは少なく，実
現性が高いことが分かった．
しかし提案手法を適用することで，本来であればトランザクションを並列実行すべ
き状況でも，それらのトランザクションを逐次的に実行してしまう場合があった．ま
た，実行命令数の多いトランザクションを逐次実行の対象として選択すると，再開順
序制御に関与していないスレッドが同一トランザクションを繰り返しアボートしてし
まう場合も見受けられた．したがって今後，これらの原因をより明確にして逐次実行
すべきトランザクションをより適切に選択する方法を考案していく．さらに，提案手
法では再開順序を制御する際に遊休状態となるスレッドが存在していた．したがって，
そのようなスレッドに対して別の処理をさせることで並列性の向上を図る方法につい
て検討することも今後の課題である．
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