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待機アルゴリズムの改良による
トランザクショナルメモリの高速化

山田 遼平1 橋本 高志良1 津邑 公暁1

概要：マルチコア環境では，共有変数へのアクセス調停のためにロックを用いることが一般的である．し
かし，ロックには並列性の低下やデッドロックの発生などの問題があるため，これに代わる並行性制御機
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．この機構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，アクセス競合が発生しない限りトランザクションが投
機実行される．HTMでは投機実行が失敗した場合，再び競合が発生することをを防ぐため，トランザク
ションの再実行までに待機時間を設定するアルゴリズムが採用されている．しかし，既存の待機アルゴリ
ズムでは適切な待機時間を設定できていないため，再び競合が発生して投機実行の失敗が繰り返されるこ
とで，HTMの性能が著しく低下してしまう場合がある．本稿では，この待機アルゴリズムを改良し，トラ
ンザクションの実行状況に応じた待機処理を行うことで HTMを高速化する手法を提案する．シミュレー
ションによる評価の結果，提案手法により最大 59.9%，16スレッドで平均 11.2%の高速化を確認した．

1. はじめに

マルチコア環境における共有メモリ型並列プログラミン
グでは，共有リソースへのアクセス調停のための機構とし
て一般にロックが用いられてきた．しかし，ロックを用い
た場合にはロック操作のオーバヘッドに伴う並列性の低
下やデッドロックの発生など多くの問題が起こりうる．さ
らにプログラマにとって適切なロック粒度の設定は困難
であり，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．そこでロックを用いない並行性制
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
クションを含む一連の命令列を，トランザクションとして
定義する．この機構では，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，トランザクションを投機的に
実行できるため，一般に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に，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（Version

Management; 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，共有リソースに対する
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競合が発生していないかを検査する必要がある（Conflict

Detection; 競合検出）．TM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
ン管理及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，これらの処理を高速化している．
さて，この HTMでは一般に，競合が発生した場合，開
始時刻の早いトランザクションのみが処理を継続できる．
したがって，開始時刻の遅いトランザクションがアボート
されてから即座に再実行される場合，開始時刻の早いトラ
ンザクションと再び競合することでアボートが繰り返され
てしまう可能性がある．そこで，既存の HTMではこのよ
うなアボートの繰り返しを抑制するため，トランザクショ
ンの再実行までに待機時間を設けるアルゴリズムが採用
されている．なお，HTMでは多くの場合，アボートの繰
り返し回数に応じて待機時間を指数関数的に増大させる，
Exponential Backoff というアルゴリズムに基づいて待機
時間が設定される．そのため，アボートが繰り返されて待
機時間が大きく増大した場合に，本来であれば再実行を待
機しなくてもよい状況であっても待機を継続してしまう．
このような状況が多く発生すると，HTMの性能が著しく低
下する可能性がある．そこで，本稿ではこの待機アルゴリ
ズムを改良し，トランザクションの実行状況に応じた待機
処理を行うことで HTMを高速化させる手法を提案する．
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2. 背景

本章では，本研究の対象である TMと，そのハードウェ
ア実装である HTMの基本概念について述べる．

2.1 TMの基本概念
ロックに代わる並行性制御機構である 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
に適用した手法であり，クリティカルセクションを含む一
連の命令列を投機的に実行する．この命令列は，シリアラ
イザビリティおよびアトミシティを満たすべきトランザ
クションとして定義される．これら 2つの要件を保証する
ために，TMは各トランザクション内でアクセスされるメ
モリアドレスを監視する．具体的には，複数のトランザク
ション内において同一アドレスへのアクセスが検出され
ると，これがトランザクションの要件を満足しない場合，
競合として判定される．競合を検出した場合は，片方のト
ランザクションの実行を一時的に停止する．これをストー
ルと呼ぶ．さらに，複数のトランザクションがストールし
た状態で，デッドロックの可能性があると判断された場
合，片方のトランザクションの実行結果を全て破棄する．
これをアボートと呼ぶ．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．一方，トランザクションが終了するまでに競合が発
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
の結果をメモリに反映させる．これをコミットと呼ぶ．

TMではこ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投機的に並列実行することができ
る．そのため，TMは一般的にロックと比較して並列性が
向上する．なお，TMで行われる競合検出およびバージョ
ン管理のための操作はハードウェア上またはソフトウェア
上に実装されることで実現される．ソフトウェア上に実装
されたソフトウェアトランザクショナルメモリ（STM）[2]

では，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 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 競合の検出
同一アドレスに対する競合を検出するため，既存のHTM

ではアクセス対象のアドレスをデコードしたシグネチャ[3]

と呼ばれるビット列を用いる．このシグネチャは各コア上
で，Readアドレス用，Writeアドレス用のものがそれぞ
れ保持される．これらのシグネチャは，トランザクション
内でアクセスされたアドレスの一部をデコードし，それま
で保持していたシグネチャと論理和を取ることで更新され

図 1 Eager 方式におけるトランザクションの競合解決

る．これにより，更新されたシグネチャからはそれまでに
アクセスしたアドレスに加えて，新たにアクセスされたア
ドレスにもアクセス済みであるという情報が分かるように
なる．その後，アクセスを試みたアドレスに対して同様に
一部をデコードしたものと，現在保持しているシグネチャ
との論理積を取ったものが，アクセスを試みたアドレスの
シグネチャと同一のデータとなった場合に競合が検出さ
れる．
なお，HTMにおける競合検出方式は，そのタイミング

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
る競合が存在していないか検査する．

Lazy Conflict Detection: トランザクションのコミッ
トを試みる時点で，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．

これら 2つの方式のうち，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
式と比べて長くなり，無駄な処理が増大して実行効率が悪
くなるため，本研究では Eager方式を対象とする．ここで，
Eager方式の競合検出および競合解決の動作について図 1

を用いて説明する．この図において，Core1 および Core2

はコアを，Thread1 および Thread2 は各コア上で動作する
スレッドを示している．ここで，Thread1 と Thread2 がそ
れぞれトランザクションTx.X，Tx.Y の実行を開始してお
り，Thread1 による load Aの実行後に，Thread2 による
load Aの実行が完了した場合を考える．ここで，Thread1

が store Aの実行を試みた場合（時刻 t1），Thread2 はす
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でにアドレス Aに対してアクセス済みであるため，競合が
検出される（t2）．この場合，Eager方式を採用する HTM

では，一般にリクエストを送信した側の Thread1 が Tx.X

をストールさせる（t3）．その後，Thread2 が store Aを
実行しようとすると（t4），再び競合が発生する．この場
合はリクエストを送信した Thread2 の方が開始時刻が遅
いため，Tx.Y をアボートする（t5）．この時，Thread2 は
Thread1 と再び競合することを防ぐため，即座にトランザ
クションを再実行せず，バックオフ（Backoff）として設
定された時間だけ待機する．そして，Thread2 はこのバッ
クオフが終了したのち，Tx.Y を再実行させる（t6）．一
方，Thread1 は Thread2 が Tx.Y をアボートしたことでア
ドレス Aにアクセス可能となるため，Tx.X をストール状
態から復帰させる（t7）．なお，HTMでは一般に，バック
オフは Exponential Backoffと呼ばれるアルゴリズムを用
いて決定される．このアルゴリズムでは，同一トランザク
ションが繰り返しアボートされることで，指数関数的に待
機時間が増大する．

2.3 データのバージョン管理
前節で述べたように，HTMにおけるトランザクション
の投機実行では，各スレッドはデッドロックの回避のため
に自身の実行トランザクションをアボートし，実行結果を
破棄しなければならない場合がある．このような場合に備
えて，HTMではデータのバージョン管理が行われている．
これは以下の 2つの方式に大別される．

Eager Version Management: 書き換え前の古い値を
別の領域にバックアップし，更新後の値をメモリに上
書きする．コミットはバックアップを破棄するだけで
実現できるため高速に行うことができるが，アボート
時にはバックアップされた値をメモリにリストアする
必要がある．

Lazy Version Management: 書き換え前の古い値を
メモリに残し，更新後の値を別領域に書き込む．書き
換え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．コミット時にメモリへの値の
反映が必要になる．
つまり，Lazy方式ではアボートが高速に処理されるのに
対し，Eager方式では必ず行われるコミットが高速に処理
される．また，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方式ではスレッ
ドスケジューリングの改良によってアボートの発生自体を
抑制することで，性能向上できる余地が大きいと考えられ
る．そこで本稿では，この Eager方式を採用した HTMの
実装の一つである LogTM-SE[3]をベースアーキテクチャ
として採用する．

3. 優先度を用いた待機アルゴリズムの改良

本章では既存の HTMにおける問題点を示し，これを解
決する新たな待機アルゴリズムを提案する．

3.1 既存の待機アルゴリズムの問題点
これまでに我々は Starving Writerや Futile Stallなどの
特定の競合パターンや，共有変数に対する特定のアクセス
パターンを解決する改良手法を提案してきた [4][5][6]．し
かし，これらの手法ではいずれも特定の競合やアクセスに
対する性能低下は防止できるものの，これらのパターンに
該当しないものでは大きな性能向上が望めないと考えられ
る．したがって本稿では，特定の競合パターンやアクセス
パターンという局所的な視点ではなく，トランザクション
の実行状況に応じた待機時間の設定という大局的な視点の
手法を提案し，HTMの高速化を目指す．
さて，2.2節で述べたように，HTMでは競合が発生し
た際に開始時刻が遅いトランザクションをアボートするこ
とで競合解決を図る．そして，アボートされたトランザク
ションはバックオフによる待機時間が経過した後，再実行
される．しかし，このように待機時間を設定する方法では，
再び競合することなく再実行可能となる時刻を超えて待機
してしまい，バックオフによる待機時間が無駄になってし
まう可能性がある．
ここで，そのような無駄な待機処理が生じる例を図 1を
用いて説明する．この例において，Thread1 がストール状
態から復帰した後，実行が進み Tx.X をコミットしたとす
る（t8）．この時，Thread1 は既に Tx.X をコミット済みで
あるため，この時点で Thread2 が Tx.Y を再実行したとし
ても，再び競合することはない．しかし，実際にはバック
オフで設定された時間だけ再実行を待機するため，Thread1

のコミットから大幅に遅れてトランザクションを再実行し
てしまう可能性がある（t9）．この場合，Thread1 が Tx.X

をコミットしてからThread2 が Tx.Y を再実行するまで無
駄に待機していることになり，HTMの性能低下に繋がっ
てしまう．

3.2 優先度による待機処理の改良
前節で述べた無駄な待機時間は，競合の発生するスレッ

ド数の増加，つまり並列実行されるトランザクション数の
増加につれて，より多く発生する可能性がある．そこで本
稿では，各スレッドが実行するトランザクションに優先度
（Priority）と呼ぶ値を設定し，この値を用いて待機処理を
設定する手法を提案する．この優先度の値は，トランザク
ションの進行状況に比例して大きくなるように設定する．
なお，競合が発生した場合には，各トランザクションの優
先度の値を比較し，より大きな値が設定されているトラン
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ザクションを優先的に継続させるようにする．これによ
り，残り実行時間が少ないトランザクションを優先的に実
行させることができる．また，既存の exponential backoff

を用いず，優先度を考慮した逐次実行を行うことで，無駄
な待機時間を生じることなく，トランザクションを実行で
きる．
ここで，この優先度を設定する基準として，以下のパラ
メタを用いる．
トランザクション経過時間（T）: 各スレッドがトラン
ザクションを開始してからの経過時間．
現在までのロード・ストア回数（L，S）: 各スレッドが，
現在実行中のトランザクション内でロード・ストアア
クセスした回数．
過去のロード・ストア回数（L0，S0）: 各スレッドが現
在実行中のトランザクションに関して，過去に実行し
た際にロード・ストアアクセスした回数．

これらのパラメタを用いることで優先度の値を

priority =
1

α

T
+ β(S0 − S) + γ(L0 − L)

(1)

のように定義する．なお，α，β，γ は各パラメタの重みを
示している．ここで，（S0 −S）や（L0 −L）は実行中のト
ランザクションが終了するまでに今後アクセスすると予測
されるストアやロードの回数を示している．したがって，
この値がより小さいトランザクションは大きいトランザク
ションと比べて早く実行が完了すると考えられるため，優
先的に実行させるべきである．また，経過時間の長いトラ
ンザクションが経過時間の短いトランザクションに待たさ
れ続けた場合，共有変数にアクセスしたまま待機すること
となり，他のトランザクションと競合する可能性が高くな
る．そのため，経過時間の長いトランザクションは共有リ
ソースを開放させるため早期にコミットさせるべきであ
る．以上により，優先度は式（1）のように定義する．そし
て，競合が発生した際には，式（1）を用いて算出された優
先度の大小を比較することで，優先的に実行するトランザ
クションを決定する．

3.3 初回競合時の動作
ここで，3.2節で定義した優先度を用いた手法を適用し
た場合の動作を図 2に示す．なお，本提案手法ではメモ
リアクセス時の load/storeリクエストに対し算出した優先
度を付加させることで，優先度の大小を比較できるように
する．この例では，2つのスレッド Thread1，Thread2 が，
それまでに競合が発生していないトランザクション Tx.X，
Tx.Y を実行しており，両スレッドがともに load Aを実
行済みである場合を想定している．
この状況で，Thread1 が store Aの実行を試みるため，
優先度を付与したリクエストを送信した場合（t1），アド
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図 2 初回競合時の動作

レス Aへはすでに Thread2 がアクセス済みであるため競
合が検出され，Thread1 は Tx.X をストールさせる（t2）．
その後，Thread2 が同様に store Aの実行を試みたとする
と，Thread1 は既にアドレスAにアクセス済みであるため，
競合が発生する（t3）．この時，既存の HTMでは開始時刻
の遅いトランザクションをアボートすることで競合解決を
行うが，本提案手法ではこの時点で優先度を比較し，より
値の小さい優先度が設定されているトランザクションをア
ボートすることで競合を解決する．この例では，Tx.X の優
先度が 1/2，Tx.Y の優先度が 1/5と算出されたとすると，
優先度の値が小さい Tx.Y を実行する Thread2 はトラン
ザクションをアボートさせる（t4）．これにより，Thread1

は Tx.X の実行を継続できる（t5）．また，アボート処理を
行ったThread2 を実行しているCore2 は，アボートの原因
となった相手トランザクションのトランザクション IDと
競合アドレスを記憶し，後述する方法により，次回以降の
競合時にこれらの情報を用いてアボートを抑制する．そし
て，Thread2 はバックオフによる待機を行わず，Thread1

のトランザクションのコミットを待った後に，Tx.Y を再
実行する．そのために，Wakeup メッセージを新たに定義
し，Thread1 は Tx.X のコミット後にこれを送信すること
で Thread2 のトランザクションを再実行させる（t6）．

3.4 同一トランザクションとの再競合時
3.3節で述べた動作を行うなかで，競合が発生するトラ
ンザクションおよびアドレスが記憶される．ここで，図 2

の状況からさらに実行が進み，Tx.Y とアドレス Aで競合
したという情報を Core1 が記憶している状態で，先ほど
と同様に Thread1，Thread2 が Tx.X，Tx.Y を実行して
いる例を図 3に示す．ここで，Thread1 が load Aを実行
済みである状態で，Thread2 が load Aの実行を試みたと
する（t1）．この時，このアクセスは本来競合とはならな
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図 3 同一トランザクションとの再競合時の動作

いが，記憶した情報から Tx.Y と過去にアドレス Aで競
合していたことが判明し，このまま実行が進んだ場合に再
び競合が発生する可能性が高いと予測できる．そこで，こ
の時点で両スレッドの実行するトランザクションの優先
度を比較し，競合が発生する前に優先的に実行するトラン
ザクションを決定する．このとき，Tx.X の優先度が 1/2，
Tx.Y の優先度が 1/5と算出されたとすると，優先度の値
の大きい Tx.X を実行する Thread1 の実行を継続させる．
それと同時に，Thread1 は Thread2 に対して，実行を待
機させる通知であるWait リクエストを送信する（t2）．な
お，Wait リクエストはコヒーレンスプロトコルを拡張す
る形で新たに定義する．このWait リクエストを受信した
Thread2 は Tx.Y の実行を待機するため，Thread1 はその
後に store Aを実行したとしても，Thread2 と競合する
ことなく Tx.Y の実行を継続できる．その後，Thread1 が
Tx.X をコミットした際には，Thread2 の wait状態を解除
する必要がある．そこで，3.3節で定義したWakeup メッ
セージを利用し，これを送信することで待機スレッドを再
開させる（t3）．

4. 実装

本章では，提案手法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述べる．

4.1 拡張したアーキテクチャ
既存の HTMに対して本提案手法を実装するために各コ
アに追加したハードウェアを図 4に示す．また，これらの
追加ハードウェアの詳細について以下で説明する．なお，
コア数および最大同時実行スレッド数は nであるとする．

Load Counter（L-Counter）: 各スレッドが，現在実
行中のトランザクション内でロードアクセスした回数
を記憶するカウンタ．

Store Counter（S-Counter）: 各スレッドが，現在実

Timestamp

L-Counter

Core #1 

Pr-CoreID

Core #n 

Additional Hardware

Tx_ID 1 2 ... N

load 2 3

store 1 2

Tx_ID 1 1 2

Addr A C A

Past-Access

Conflict-Addr

Processor

Core

S-Counter
Po-CoreID

Core_ID 0 1 ... N

Flag 0 1 ... 0

図 4 拡張したハードウェア

行中のトランザクション内でストアアクセスした回数
を記憶するカウンタ．

Prior Core ID（Pr-CoreID）: 待機スレッドが受信し
たWait リクエストを送信したスレッドが存在するコ
ア IDを記憶するレジスタ．待機スレッドは，このレ
ジスタに記憶されたコア IDのスレッドからWakeup

メッセージが送信されるまで実行を待機する．
Posterior Core ID bits（Po-CoreID）: 各スレッド
が，実行を待機させているスレッドの存在するコア ID

を記憶する n-bitのビットマップ．各スレッドは，ト
ランザクションのコミット完了時に，このビットマッ
プの対応するビットが立っているコア ID上のスレッ
ドに対してWakeup メッセージを送信する．

Past Access Table（Past-Access）: これまでに実行
したトランザクション内で行った，ロード/ストア回
数をトランザクション IDごとに記憶する表．

Conflict Address Table（Conflict-Addr）: 過去に
アボートが発生した競合相手のトランザクション ID

および競合アドレスを記憶する表．
なお，トランザクション経過時間については，本研究で
対象とする LogTM-SE は各コアに開始時刻を保持する
Timestampと呼ばれるハードウェアがすでに存在するた
め，実行中の時刻とここに保持されている値の差をとるこ
とで計算される．

4.2 各ハードウェアに対する操作
前節で示した追加ハードウェアに対する操作について，

3章で述べた動作と対応させて図 5および図 6を用いて説
明する．まず，図 5において，2つのスレッド Thread1，
Thread2 がそれぞれ load Aを実行した際，ロードアクセ
スの回数を記憶するため L-Counterの値をインクリメント
する（t1，t2）．その後，Thread2 が store Aの実行を試
みた際には，追加ハードウェアに記憶された情報を用いて
優先度を計算し，その値をリクエストに付加して送信する
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図 5 初回競合時の追加ハードウェアに対する操作

図 6 再競合時の追加ハードウェアに対する操作

（t3）．実行が進み，Thread2 が Tx.Y をアボートする際に
は，競合相手である Tx.X とアドレス Aを Conflict-Addr

に記憶し，さらにその実行を待機している事を記憶するた
め，Pr-CoreIDに競合したTx.X を実行するコア番号である
1を記憶する（t4）．一方，Core1 はコミット時に Thread2

を待機状態から復帰させる必要があるため，Po-CoreIDの
Core2 に対応するビットをセットする．その後，Thread1

が Tx.X をコミットする際には，Tx.X 内で行われたアク
セス回数を記憶するため，L-Counterと S-Counterの値を
Past-Accessに記憶する．なお，Past-Accessに過去のロー
ド/ストアアクセス回数が既に記憶されている場合には，記
憶されている値と L-Counter，S-Counterの値の算術平均
を用いて更新する．これは，トランザクション内で分岐命
令により実行命令列が変化した事により，各アクセス回数
が急激に変化した際，今後のアクセス回数予測の精度が低
下することを防ぐためである．また同時に，自身のコミッ
トを待機しているスレッドを復帰させるため，Po-CoreID

のビットがセットされているコアに対してWakeup メッ
セージを送信し，対応するビットをクリアしていく（t5）．

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 20 cycles

Memory 4 GBytes

latency 450 cycles

Interconnect network latency 14 cycles

一方，Thread2 は Tx.Y を再実行し，同時に L-Counter，
S-Counter，Pr-CoreIDをリセットする（t6）．
次に，図 6において Tx.Y とアドレス Aで競合したと

いう情報を Core1 が Conflict-Addrに記憶している状態を
考える．ここで，Thread1 が load Aを実行済みである状
態で，Thread2 が load Aの実行を試みたとする．この時，
Core1 の Conflict-Addrを検索すると，記憶されている競
合と同じ状況であることが分かるため，Thread2 にWait

メッセージを送信すると同時に，Po-CoreID の対応する
ビットをセットする（t1）．一方，Thread2 は実行を待機
すると同時に Pr-CoreIDに相手コア番号である 1を記憶
する（t2）．実行が進み，Thread1 が Tx.X をコミットす
る際は図 5と同様に，Po-CoreIDのビットがセットされて
いるコアに対してWakeup メッセージを送信することで，
Thread2 の実行を再開させる（t3）．

5. 評価

本章では，これまでに述べたトランザクションの実行状
況に応じた待機処理の設定手法をシミュレーションにより
評価し，それを実現するためのハードウェアコストを概算
する．

5.1 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[7] 3.0.31と GEMS[8] 2.1.1の組み合わせ
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ション環境を示す．評価対
象のプログラムとしては GEMS付属microbench，および
SPLASH-2[9]から計 6個を使用し，各ベンチマークはそれ
ぞれ 8，16スレッドで実行した．なお，定義式（1）の重み
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図 7 各プログラムにおけるサイクル数比

α，β，γ には等しい値として１を設定した．

5.2 評価結果
各ベンチマークの実行結果を図 7に示す．図 7中の凡例
はサイクル数の内訳を表しており，Non-transはトランザ
クション外の実行サイクル数，Good-transはコミットされ
たトランザクションの実行サイクル数，Bad-transはアボー
トされたトランザクションの実行サイクル数，Abortingは
アボート処理に要したサイクル数，Barrierはバリア同期
に要したサイクル数，Backoffはバックオフ処理に要した
サイクル数，Stallはストールに要したサイクル数，Wait

は提案手法で追加した待機処理に要したサイクル数をそれ
ぞれ示している．また，図中では各ベンチマークを 8，16

スレッドで実行した結果ごとにまとめて示しており，各ベ
ンチマークプログラムとスレッド数との組み合わせによる
結果をそれぞれ 2本のグラフで表している．2本のグラフ
はそれぞれ
(B) 既存モデル（ベースライン）
(P) 提案モデル
の実行サイクル数を表しており，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．
評価の結果，既存モデル (B) と比較して最大 59.9%，16

スレッドで平均 11.2%の実行サイクル数が削減された．

5.3 考察
評価結果から，一部性能が低下しているものもあるが，
既存モデル (B) と比較した性能は概ね同等か，または向上
していることが分かる．まず Dequeおよび Prioqueueに
注目すると，バックオフの使用を停止した事により，特に
Dequeにおいて大きく性能向上していることが分かる．こ

の原因を調査したところ，これらのプログラム中にはある
共有変数へのロードアクセスの後，同一変数に対してスト
アアクセスするトランザクションが存在することが分かっ
た．このようなトランザクションが並列実行された場合，
既存モデル (B) では同じアドレスに複数のスレッドがロー
ドアクセスした後にストアアクセスを実行することで競合
が発生し，アボートが引き起こされていた．一方，提案手
法では，一度アボートを引き起こしたトランザクション間
でのアクセスの並列実行を禁止するため，アボートの発生
を抑制できていた．また，提案手法で追加した待機処理は
既存モデル (B) のバックオフと比較しても少なく，トラン
ザクションの実行状況に応じた待機処理が行えている事が
確認できる．
一方，Btreeではスレッド数の増大にともない，Aborting

サイクルの増加とWaitサイクルにより性能が悪化してい
た．この原因を調査したところ，Btreeには 2つのトラン
ザクション（仮に Tx.A，Tx.B とする）が存在しており，
Tx.Aにはロードアクセス・ストアアクセスの両方が含まれ
ているが，Tx.B には共有変数に対するロードアクセスの
みしか含まれていないことが分かった．そのため，複数の
Tx.Aが実行される際には提案モデル (P) が効果的である
が，複数の Tx.B が実行される場合にはストアアクセスが
発生しないため，ロードアクセスの実行を待機させてしま
うと性能低下が引き起こされてしまう．提案モデル (P) で
は，優先度の値の小さい Tx.Aが優先度の値の大きい Tx.B

にアボートさせられると，各コアは競合が発生した相手ト
ランザクションとして Tx.B を記憶し続ける．この情報は
Tx.B を実行している間も記憶し続けているため，複数の
Tx.B が実行される際，本来競合が発生しないにも関わら
ず，その実行を待機させてしまうことがあった．また，優
先度の値の小さいトランザクションによりストアアクセス
済みの共有変数に対して，優先度の値が大きいトランザク
ションがロードアクセスを試みた際，前者を待機させた後
ロードアクセスを実行すると，コミット前の不正な値を読
み出すことになり，アトミシティが満たせなくなってしま
う．そのため，このような場合にはストアアクセス済みの
トランザクションをアボートすることでアトミシティを
保つことになる．このプログラムでは，このような状況が
多く発生していた．これらにより，Waitサイクルおよび，
Abortingサイクルが増加し，性能低下を引き起こしていた
と考えられる．したがって今後は，トランザクションの処
理内容を考慮し，ロードアクセスのみのトランザクション
に関する情報を適宜 Conflict-Addrから削除するような手
法を考案する必要がある．
なお，Choleskyおよび Raytrace (8thr) では大きな性能
向上は得られなかった．これらのプログラムでは，トラン
ザクション外の実行サイクル数がプログラムの総実行サイ
クル数の大半を占めているため，提案モデル (P) によって
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バックオフの使用を停止したとしても，性能向上の割合が
小さくなってしまったと考えられる．また Contentionで
は，既存モデル (B) に対して Stallサイクルが大幅に削減
されたが，同時に提案手法で追加した待機処理のサイクル
数が，削減サイクル数とほぼ同量発生していた．これは，
既存モデル (B) では，競合が発生した際に実行中のトラン
ザクションをストールすることで実行を待機する場面が存
在したが，本提案手法では競合が発生する前にトランザク
ションの実行を待機させるため，Stallサイクルが削減され
た．しかし，Contentionには非常に多くの命令を含むトラ
ンザクションのみが存在するため，競合が発生した際，相
手スレッドはその実行を待機する時間が長くなり，結果と
してWaitサイクルが増大したと考えられる．

5.4 ハードウェアコスト
提案手法を実現するために追加したハードウェアのコス
トについて考える．提案手法を実現するため L-Counterと
S-Counterにはそれぞれ最大のロードアクセス回数，最大
のストアアクセス回数をカウントできるだけのビット幅が
必要となる．そこで，提案モデル (P) で実行した場合の各
プログラムにおいて，それぞれのアクセス回数を 16スレッ
ドで実行し調査した．その結果，最大で L-Counterは 470

回，S-Counterは 944回まで記憶できれば，全てのプログ
ラムにおいてオーバーフローすることなくアクセス回数を
カウントできることが分かった．したがって，L-Counter

と S-Counterに必要となるサイズはそれぞれ 10bitとなる．
ここで，16スレッドを実行可能な 16コア構成のプロセッ
サの場合では，Pr-CoreIDは 4bit，Po-CoreIDは 16bitと
なる．次に，Past-Accessに必要な深さを調べるために各
プログラムのトランザクション数を調べると，最大で 19の
トランザクションが含まれていることが分かった．また，
Past-Accessの 1つのエントリに必要なサイズは 20bitであ
る．したがって，1つの Past-Accessは幅 720bit深さ 2行
のRAMで構成できる．一方，Conflict-Addrには競合した
アドレス分のエントリが必要となる．ここで，提案モデル
(P)で実行した結果，最大で 36エントリまで記憶できれば，
すべてのプログラムにおいてテーブルが溢れることなくア
クセス回数を記憶できることがわかった．また，Conflict-

Addrの 1つのエントリに必要なサイズは 32bitであり，1

つの Conflict-Addrは幅 1152bit深さ 2行の RAMで構成
できる．これらを総合すると，追加ハードウェアの総和は
16× (2× 10+4+16+720× 2+1152× 2) =約 7.6Kbytes

とごく少量である．

6. おわりに

本稿では，トランザクションがアボートされた際の待機
アルゴリズムを改良し，トランザクションの実行状況に応
じた待機時間を設定する手法を提案した．これにより，ト

ランザクションの再実行までの時間を従来と比較して短
く設定することができた．提案手法の有効性を確認するた
めに GEMS付属の microbenchおよび SPLASH-2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 59.9%，16スレッドで平均 11.2%の実行サイ
クル数が削減されることを確認した．しかし，提案モデル
では本来トランザクションを並列実行すべき状況でもそれ
らを待機させてしまう場合があった．また，同一共有変数
に対してストアアクセスした後に，他のトランザクション
がロードアクセスを行う際にアボートが頻発していた．し
たがって，今後はトランザクションの処理内容を考慮した
待機処理の設定を検討する必要がある．
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