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概要：本稿では３パーティの秘密分散ベース秘密計算におけるソート処理の高速化を行う. ソート処理は秘
密計算において,垂直結合,最大/最小/中央値,集約演算 (または統計における数量表/集計表、SQLにおける
group-by演算),一括表参照など,統計およびデータベースにおける非常に重要な演算の要素処理である. 本稿
ではプロトコルおよび実装の最適化により,スクリプト言語上の平文のソートと比較しうる性能 (1,000万件
6.0秒)を実現できることを示す.
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1. はじめに

秘密計算は暗号分野において大きく注目されている分野
のひとつである. 特に秘密分散ベース秘密計算においては,
既に sharemind [1]などの高速なソフトウェアが利用可能で
あり,実用に向けた機運も高まりつつある.
秘密計算の実用に関しては,ソート処理の課題がある. ソー

トは業務システムで多く利用されるデータベースシステム
では,最も基本的かつボトルネックであり,最重要の処理で
ある. また統計処理を行う際にもソートは最大値・最小値・
中央値等の統計処理を導くほか,これまでに筆者らはソート
を利用した高速な表結合 [2],並列アドレス参照 [3],また統
計分野で集計表・数量表,データベース分野でグループ化と
呼ばれる処理を提案した [4]. このように,それ自体重要な演
算であるだけでなく多くの重要な演算がソートから構成可
能であり,ますます秘密計算におけるソート処理の重要性は
増したといえる.
一方, 10G-Etherが安価になりサーバ用途でかなり普及し

てきており,ネットワークを用いる秘密分散ベース秘密計算
においても 10Gネットワーク環境を視野に入れた性能向上
が行われるようになってきている. 従来は通信量が最大のボ
トルネックだったが, 10Gネットワーク環境では通信が高速
なため,ローカル計算のコストも重要なボトルネックとなる.
筆者らは秘密計算の広い実用化のため,導入障壁としての

秘密計算の性能の低さを解消を狙って,平文と可能な限り遜
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色のない性能を目指している. 本稿では,実用的な応用にお
いて最も重要と考えられるソートに関して,筆者らが提案し
た秘密計算基数ソート [5] [6]のプロトコル改良および実装
の高速化により,スクリプト言語において平文をソートする
場合と比較しうるほどの性能を実現する. スクリプト言語は
Cなどのコンパイラ言語と比較すれば低速であるがそれで
も広く実用されている処理のフレームワークであり,このレ
ベルの性能に達することは実際の広汎な利用シーンで性能
面の障害とならないことを意味する.

1.1 既存研究
秘密計算によるソートについては以下のようなものがある.
Wangらは 2パーティの秘密計算ソフトウェア Fairplay [7]
上で幾つかの既存のソート手法を実装し, 256データで最良
約 3,000秒であった [8].

Jónsson らは秘密分散ベースの 3 パーティ秘密計算ソフ
トウェア sharemind上でやはり既存のソート手法を実装し,
16,384件で最良約 200秒であった [9].
筆者らは文献 [5]において秘密計算による基数ソートを提
案し,約 360件/秒の性能を示した. またランダム置換を用い
たクイックソートの提案を行い [10],最大約 1,070件/秒の性
能を示した. さらに文献 [6]においては基数ソートプロトコ
ルを通信量・ラウンド数とも改良し,通信量がボトルネック
となる 10G LAN上 1,000万データにおいて約 30秒,ラウン
ド数がボトルネックとなるインターネット環境 1,000データ
において約 1秒の応答時間を実現した.
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1.2 本稿の改善の構成
本稿では秘密計算基数ソート [5] [6]をもとに,以下の改良

を行う.

1. ソートプロトコルの理論的改善
2. passiveモデル向けのプロトコル効率化
3. プロトコルの通信路負荷の最適化
4. ローカル演算の高速化

なお, 本稿の提案手法は全て 3 パーティの passive(semi-
honest)プロトコルである. 完全秘匿の passiveプロトコルに
おいては,安全性の証明は煩雑なだけで難しくないことから
省略する.

2. 準備

2.1 共通的な記法
2.1.0.1 キーとバリュー
ソートにはキーとバリューがある. キーはソート後の順序

を決めるタグであり,バリューはソートされるべきデータ本
体である. キーとバリューが同一のこともある.
2.1.0.2 秘密分散値
秘密分散された全パーティのシェアを仮想的に集めた組

を,秘密分散値と呼ぶ.
2.1.0.3 置換の適用
置換 πをベクトル x⃗に適用した結果を乗法的に表記し, πx⃗

と書く. また整数ベクトルは置換としても扱い,ベクトルの
乗法的記法 y⃗x⃗は, x⃗の y⃗による置換である.
2.1.0.4 記号類
• m: ソートおよび置換対象のベクトルの要素数.
• L: キーのビット長.
• p, q: 素数.
• |p|, |q|: 素数のビット長.
• ⟦x⟧: 準同形性を持つ秘密分散値.
• {x}: 複製秘密分散値であることを明示する記法.
• [x]: (2, 2)加法的秘密分散値.
• ⟨x⟩: 準公開値. すなわち, kパーティで共有する平文.
• ⟦X⟧など: X 上の秘密分散値の集合.
• [x]X,P: 上記分散値等で,肩の上の 1個目の添え字は群/環/
体, 2個目はシェアを持つパーティ集合を表す.
• x⃗, ⟦x⃗⟧X: 長さ mのベクトルおよびその秘密分散値.
• P: パーティ全体の集合.
• 01, 12, 20: 添え字に使ったときそれぞれ,パーティ 0と 1,
パーティ 1と 2,パーティ 2と 0のパーティ集合を表す.
• ⟦x⟧P: パーティ Pのシェア.
• {π}: 置換 πの複製秘密分散値.
• {π}P: P ⊆ Pが共有する {π}の断片 (サブシェア).
• {π}01,12,20 のように添え字付きの置換の複製秘密分散値:
π = {π}20{π}12{π}01 となる複製秘密分散値. すなわち,置換の
適用順まで気にした場合の記法.
• {π}01,12 のように 3個未満の添え字付きの置換の複製秘密
分散値: π = {π}12{π}01 となる複製秘密分散値.

2.2 (2,3)-複製秘密分散
複製秘密分散とは,複数のパーティ集合ごとに,パーティ

集合内で同じ値を共有するような秘密分散である.
例えば (2, 3)-複製秘密分散は, a = a01 + a12 + a20 とし, 各

パーティのシェアは (a20, a01), (a01, a12), (a12, a20)となる. 各
a01, a12, a20 をサブシェアと呼ぶ.
本稿においては,置換が群であることを利用し,置換を秘

匿する秘密分散としても利用する.

3. 従来手法: 旧 IHKCソート

旧 IKHCソートは筆者らが遅延の大きいインターネット
環境で 1,000データにおいて 1秒以内のレスポンスを目指し
て提案した基数ソートプロトコルである. この目標も非常に
厳しい条件であり, IKHCソートは下記のように既に非常に
最適化されたプロトコルになっている.

1. 処理の段階に応じて最適なシェアに変換しながら処理を
行う

2. プロトコルの並列化がされている
3. 基数の解析がされ最適な基数が選択されている
4. 下位プロトコルも効率化されている

そのため,ここからの改善は大変困難であると考えられるが,
ソート処理の実用的重要性を考えるとそれでもチャレンジ
すべき課題である.

Scheme 1, Scheme 2に [6]の基数ソート (以降 IHKCソー
トと呼ぶ)を記した. Scheme 3, Scheme 4, Scheme 5, Scheme 6
は下位プロトコルである. Scheme 1がキーを処理してソー
トを表現する置換を得る部分, Scheme 2 が並び替え対象の
バリューに上記置換を用いてソートを行う部分である. 負荷
のほとんどはキー処理の方にある.

3.1 基数ソート概要
基数ソートとはキーを 0桁目に着目してソートし,次に 1
桁目に着目してソートし, ...,という繰り返しによりソートす
るアルゴリズムである. データが固定長である場合は線形計
算量となりソートアルゴリズム中最速となる. 秘密計算にお
いては秘匿性のためデータは普通固定長であり,基数ソート
が適している.

3.2 入出力の概要
Scheme 1はビット列入力であり, 平文の置換と秘匿され
た置換の組を出力する.
ビット列は複製秘密分散での分散が想定される. (Shamir
秘密分散は mod 2の分散が効率的にできない)
出力に関しては,平文の置換の方で,ソートを表す置換で
あり秘匿対象である σは,一様ランダム置換 πの逆写像が乗
ぜられることで秘匿されていることに注意. Scheme 2はこ
の出力を用いて計算された並び順通りにソートする.

3.3 下位プロトコル概要
Scheme 3, Scheme 4は 2つ併せて ℓビットソート,すなわ
ち基数 2ℓ としたときの基数ソートにおける 1回のソートで
ある. 旧 IHKCソートでは通信量,ラウンド数を解析した結
果 ℓ = 3が最良であった.

Scheme 5はビット形式すなわち mod 2の入力を mod q
に変換する処理である. 本稿では [6]よりも具体的なプロト
コルを記述した. 詳細は割愛するが XOR計算時,入力に定数
0が含まれるため 2回の XORが 1回の乗算と等しい通信量
で済むことに注意されたい.

Scheme 6は [6]で効率化されたランダム置換プロトコル
である. 入出力は (2, 2)-加法的秘密分散であり, Shamir/複製
秘密分散を入出力とする際は変換を伴う. 他に,公開値入力
分散値出力/分散値入力公開値出力のランダム置換があり,
Scheme 1, Scheme 2における shuffleは入出力の形式に応じ
て 3つのランダム置換を使い分ける.
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Scheme 1 [旧 IHKCソート: キー処理]
入力: ⟦k⃗0⟧Z

ℓ
2 , · · · , ⟦k⃗N−1⟧Z

ℓ
2 ,ただし Nℓ = L

出力: σπ−1, {π},ただし σはソートを表す置換関数
1: for each i < N do in paralel
2: {πi}, {π′i } を生成する. ただし {π0} は恒等置換とする.
3: ランダム ID 列 ⟦h⃗i⟧Zq := shuffle(I, {hi}) を作成する. ただし I は
恒等置換すなわちベクトル 0, 1, · · · ,m − 1 である.

4: ⟨πN⟩ を生成する.
5: for each 1 ≤ i < N do in parallel
6: (πih⃗i−1, ⟦πik⃗i⟧Z

ℓ
2 , ⟦πih⃗i⟧Zq )

:= shuffle(⟦h⃗i−1⟧Zq , ⟦k⃗i⟧Z
ℓ
2 , ⟦h⃗i⟧Zq , {πi})

7: πN h⃗N−1 := shuffle(⟦h⃗N−1⟧Zq , {πN })
8: for each i < N do in parallel
9: ⟦πik⃗i⟧Z

ℓ
2 の各要素に対しフラグ作成 (Scheme 3)を行い, ⟦πi f⃗i⟧Z

2ℓ
p

を得る.
10: σ0 を恒等置換とおく.
11: for each i < N do in series
12: ⟦σi f⃗i⟧Z

2ℓ
p の順位表作成を行い, ⟦s⃗⟧Zp を作成する.

13: (π′i s⃗, π′iσih⃗i) := shuffle(⟦s⃗⟧Zq , ⟦σih⃗i⟧Z
ℓ
2 , {π′i })

14: σi+1h⃗i := (π′i s⃗)−1π′iσih⃗i where σi+1 := s⃗−1σi

15: if i < N − 1 then
16: (⟦σi+1 f⃗i+1⟧Z

ℓ
2 , ⟦σi+1h⃗i+1⟧Z

ℓ
2 ) :=

σi+1h⃗i(πi+1h⃗i)−1(⟦πi+1 f⃗i+1⟧Z
ℓ
2 , ⟦πi+1h⃗i+1⟧Z

ℓ
2 )

17: output σNπ
−1
N := σN h⃗N−1(πN h⃗N−1)−1, {πN }

Scheme 2 [旧 IHKCソート: バリュー処理]
入力: σπ−1, {π}, ⟦v⃗⟧
出力: ⟦σv⃗⟧,ただし σはソートを表す置換
1: ⟦πv⃗⟧ := shuffle(⟦v⃗⟧, {π})
2: ⟦σv⃗⟧ := (σπ−1)⟦πv⃗⟧

Scheme 3 [フラグ作成]
入力: ⟦k⟧Z

ℓ
2

出力: ⟦ f ⟧Z
ℓ
q , fk = 1, i , kで fi = 0

1: for each j < ℓ do in parallel
2: mod 2→ mod q変換 (Scheme 5)により, ⟦k j⟧Z2 を ⟦k j⟧Zq に変
換する. ただし q > m とする.

3: for each η < ⌈log ℓ⌉ do in series
4: for each D ⊆ Zℓ such that 2η + 1 ≤ |D| ≤ min(2η+1, ℓ) do in parallel
5: キーの積 ⟦

∏
j∈D

k j⟧Zq を計算する. (|D| + 1)/2 個までの積が前段

までに計算してあるため,乗算 1 回である.
6: for each j < 2ℓ do in parallel
7: キーの積の線形結合で,フラグ ⟦ f j⟧Zq を求める.

Scheme 4 [順位表作成 (オフライン処理)]
入力: ⟦ f⃗ ⟧Z

2ℓ
q

出力: ⟦s⃗⟧Zq ,ただし sは f⃗ の変換前である k⃗の各要素の大小
比較における, 0スタート昇順の順位を表す
1: ⟦S ⟧Zq := ⟦0⟧Zq

2: for each i < m do in series
3: for each j < 2ℓ do in series
4: ⟦S ⟧Zq := ⟦S ⟧Zq + ⟦( fi) j⟧Zq

5: ⟦s′i, j⟧
Zq := ⟦S ⟧Zq

6: for each i < m do in parallel
7: ⟦si⟧ =

∑
j<l

⟦s′i, j⟧
Zq⟦( fi) j⟧Zq − 1

Scheme 5 [プロトコル] mod 2→ mod q変換
入力: {a}Z2

出力: ⟦a⟧Zq

1: 乱数 {r}Z2 を生成する.
2: r01 := {r}Z2

01 , r12 := {r}Z2
12 , r20 := {r}Z2

20 とおき,
それぞれを mod q の複製秘密分散値と見なして {r01}Zq , {r12}Zq ,
{r20}Zq とおく.
たとえば r01 は (0, r01), (r01, 0), (0, 0) と見なせばよい.

3: {r}Zq := {r01}Zq ⊕ {r12}Zq ⊕ {r20}Zq

ただし ⊕ は XOR であり,等式 a ⊕ b = a + b − 2ab が利用できる.
4: 複製秘密分散 →Shamir 変換により ⟦r⟧Zq を計算する.
5: a′ := reveal({a + r}Z2 )
6: ⟦a⟧Zq := a′ ⊕ ⟦r⟧Zq . つまり,
7: a ⊕ r = 0 なら ⟦a⟧Zq := ⟦r⟧Zq

8: a ⊕ r = 1 なら ⟦a⟧Zq := 1 − ⟦r⟧Zq

Scheme 6 [(2, 2)-加法的ランダム置換]
入力のシェア所持パーティ: Pin = {P0, P1}
出力のシェア所持パーティ: Pout = {P1, P2}
入力: [a⃗]Pin ∈ [X]01

出力: [πa⃗]12 ∈ [X]12

1: ラウンド 0 (事前処理可能部分)
2: 置換 {π} を生成する.
3: P0 と P1 は r⃗01 を, P1 と P2 は r⃗12 を生成, 共有する.
4: ラウンド 1
5: P0 は P2 に a⃗P0 := {π}01 ⟨⟨ a⃗ ⟩⟩Pin

P0
−r⃗01 を送信

6: P1 は P0 に a⃗P1 := {π}12({π}01 ⟨⟨ a⃗ ⟩⟩Pin
P1
−r⃗12) を送信

7: P0 は {π}20a⃗P1 を出力
8: P2 は {π}20({π}12a⃗P0 + r⃗12) を出力

以下に割愛したものも含め最下位プロトコルの通信量 (各
パーティの平均送信ビット数)をまとめておく.

1. 乗算/積和: |q|([4])
2. mod 2 to mod q変換 (Scheme 5): 1 + |q|
3. (2, 2)-加法的ランダム置換 (Scheme 6): 2/3|X|
4. 公開値入力 (2, 2)加法的ランダム置換: 1/3|X|([6])
5. 公開値出力 (2, 2)加法的ランダム置換: 4/3|X|([6])
6. Shamir/複製秘密分散→ (2, 2)-加法的秘密分散変換: 0([6])
7. (2, 2)-加法的秘密分散 →Shamir/複製秘密分散 変換:
2/3|X|([6])

以下に参考までに最下位でないプロトコルの通信量を記す.

1. ℓ ビットソート (Scheme 3+Scheme 4): ℓ = 1 で 1 + 2|q|,
ℓ = 2で 2 + 4|q|, ℓ = 3で 3 + 8|q|
2. Shamir/複製秘密分散上ランダム置換: 4/3|X|
3. Shamir/複製秘密分散上公開値入力ランダム置換: |X|
4. Shamir/複製秘密分散上公開値出力ランダム置換: 4/3|X|

3.3.0.1 通信量
通信路あたり平均通信量はデータ 1件あたり,データ長 1
ビットあたり,約 4.8|q|[bits]である.
3.3.0.2 ラウンド数
ラウンド数に関しては 3N + 11であり,基数長 ℓ = 3とす
れば N = L/ℓ ≤ 7であり, 32ラウンドとなる.

3.4 旧 IHKCソートの課題
旧 IKCHソートの課題は, プロトコルを見て分かる通り,
非常に複雑な点である. これは改善前の HICTソートも同様
であった. プロトコルが複雑だということは,理解が難しい
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だけでなく,最適化のための解析が難しいということを意味
する.

4. 提案 1: 理論的レベルの改善

ソートは置換の一種である. 本節は,秘密計算における置
換の理論を構成し,それに基づいて効率的でシンプルな基数
ソートを構成する.

4.1 秘密計算における置換の理論
秘密計算において置換を体系的に扱われたことはなかっ

た. 本稿ではより置換を自由に扱えるようにするため,置換
に関して体系的に整理する. まず置換自体や,既存の秘密計
算における置換をおさらいし, その上で置換の理論を展開
する.
4.1.1 おさらい
置換とは
置換とは並び替えを表現する数学的構造である. たとえば

置換 (0, 2, 1)はベクトル (10, 5, 2)を (10, 2, 5)に並び替える.
置換は非可換群を為すことが知られている. すなわち,単位
元が存在し (恒等置換,並びを変化させない置換),逆元が存
在し (置換した後に逆元で置換すると元に戻る),結合律が成
り立つ.
秘密計算における置換の基本
秘密計算におけるランダム置換は筆者らおよび Laur に

よって独立に提案され [11], [12],さらに筆者らが [6]で改良
した (Scheme 6).
複製秘密分散は群で構成できるため, 置換の複製秘密

分散を考えることができ, 例えば (2, 3) 複製秘密分散では,
π = π20π12π01 とするとき, 各分散値は (π20, π01), (π01, π12),
(π12, π20)となる. 上記ランダム置換はいずれもこの置換を適
用するプロトコルと見なすことができる.
逆置換
ランダム置換プロトコルで, 置換 {π} の各サブシェア
{π}01, {π}12, {π}20 の逆元 ({π}01)−1, ({π}12)−1, ({π}20)−1 を逆順に
適用するように実行すると, {π−1}で置換したのと同じ効果
が得られる [13]. これは,一度ランダム置換して,元の並びに
戻すなどの処理に使うことができる.
4.1.2 本論
まず,本稿では置換の複製秘密分散をネイティブ置換と呼

ぶ. ネイティブ置換だけでは,ランダム置換しか表現できず,
より豊富な置換を扱うことはできない. そのため,本稿では
インデックス置換,ハイブリッド置換の 2つを導入する. 実
はどちらも Scheme 1, Scheme 2に既に出現している. しかし
秘密計算プロトコルの構成者がこれらを自由に扱えるよう
になるためには,これらを明確に体系づける必要がある.
インデックス置換
長さ mの整数分散値のベクトルであって, 0～m− 1の互い

に異なる値を要素とするものをインデックス置換と呼ぶこ
とにする. インデックス置換を置換として直接適用すること
はできないが,ネイティブ置換を適用することで,ネイティ
ブ置換との置換の合成を行うことができる. たとえば ⟦π⟧に
{ρ}を適用すると ⟦ρπ⟧となり,合成されたインデックス置換
となる. 恒等置換 I のインデックス置換 ⟦I⟧に合成を適用す
れば,ネイティブ置換 {π}をインデックス置換 ⟦π⟧に変換す
ることもできる.
ハイブリッド置換
ハイブリッド置換は Scheme 1, Scheme 2で用いたような,

ネイティブ置換と平文の置換の組である. ({ρ}, ρ−1π)を {{π}}
と書き,ハイブリッド置換と呼ぶことにする. ハイブリッド

置換はネイティブ置換と平文の置換の組であるから,順番に
適用することで適用および逆適用が可能である. また,適用
が可能なので,インデックス置換と置換の合成および,イン
デックス置換への変換を行うことができる.
ハイブリッド置換ではさらに,インデックス置換からの変
換が可能である. ⟦π⟧に {ρ−1}を適用すると ⟦ρ−1π⟧となり,公
開により ρ−1πを得る. ({ρ}, ρ−1πはハイブリッド置換になっ
ている.
インデックス置換がランダム置換以外も扱えるため,ハイ
ブリッド置換もランダムでない置換を秘匿することができ
る. ランダムでない置換を秘匿性をもって適用するためには
ハイブリッド置換が必要になる.
ハイブリッド置換はネイティブ置換への変換も可能であ
る. {ρ}を {ρ}01,12,20 と書くとき, {ρ}01,12,20

20 に ρ−1πを合成すれ
ばよい. ρ−1πが公開値なのでこの処理はオフラインである.
なおハイブリッド置換からネイティブ置換への変換がオ
フライン処理なので,抽象的な粒度のプロトコルではハイブ
リッド置換をネイティブ置換と同一視して {π}のように書く
ことにする.
4.1.2.1 置換操作の整理
以下に上記および簡単に構成可能な置換操作をまとめた.
ネイティブ置換だけでなくインデックス置換とハイブリッド
置換を経由することで,置換,逆置換,変換,合成の 4操作を
自由に行うことができる. 合成がインデックス置換,合成後
の置換/逆置換がハイブリッド置換を必要とすることに注意.
置換適用
1. ネイティブ置換: {π}⟦x⟧ = ⟦πx⟧ (ランダム置換プロトコル
(Scheme 6など))
2. インデックス置換: 直接は不可. ハイブリッド置換を経由
3. ハイブリッド置換: ({ρ}ρ−1π⟦x⟧)

逆置換適用
1. ネイティブ置換: {π}−1⟦x⟧ (4.1.1節)
2. インデックス置換: 直接は不可. ハイブリッド置換を経由
3. ハイブリッド置換: (ρ−1π)−1{ρ}−1⟦x⟧

変換
1. ネイティブ置換→インデックス置換: {π}⟦I⟧ = ⟦π⟧
2. インデックス置換→ネイティブ置換: ハイブリッド置換
を経由

3. ネイティブ置換→ハイブリッド置換: ({π}, I)
4. ハイブリッド置換→ネイティブ置換: {ρ}01,12,20の {ρ}01,12,20

20
に ρ−1π)を合成する
5. インデックス置換→ハイブリッド置換: ({ρ}, ρ−1π) = {{π}}
(公開値出力ランダム置換プロトコル (Scheme ??)など)
6. ハイブリッド置換→インデックス置換: {{π}}⟦I⟧ = ⟦π⟧

合成
1. インデックス置換とネイティブ置換: {ρ}⟦π⟧ = ⟦ρπ⟧
2. インデックス置換とハイブリッド置換: {{ρ}}⟦π⟧
3. その他の組み合わせはインデックス置換を経由

4.2 置換ベースの基数ソート
前節で構成した理論により,置換の操作を自在に扱えるよ
うになった. これを用いて, Scheme 3と Scheme 4の組み合
わせのような ℓビットソートと置換のみからシンプルな基
数ソートを構成することができる.
まず, Scheme 4の出力の i番目の値は, ℓビットソートとし
ての入力である Scheme 3の i番目の値を何番目に移動すれ
ばソートされるということを表現している. このような表現
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は,ソートを表す置換の逆置換に他ならない. (置換は i番目
の出力を入力の何番目 “から”とればよいかを表すので, 何
番目 “へ”移動するかという表現とは逆である. )
これを踏まえて新基数ソートのキー処理を構成する. 基数

ソートにおいて,ある i−1桁までのソートが済んでいるとき,
次の桁に注目してソートを行う. この処理に対応して, i − 1
桁までのソートを表す置換 σi−1 をキーの i桁目に適用し,そ
の結果のソート σ′i を得る. このソート σ′i は,先に σi−1 を適
用済みの状態からのソートなので, i桁目 “まで”のソート σi

についてはその合成である σ′iσi−1となる. これをプロトコル
として書くと Scheme 7となる. バリューの処理は Scheme 8
である.

Scheme 7 [プロトコル]新基数ソート: キー処理
入力: 属性値 ⟦k0⟧Z

ℓ
2 , ..., ⟦kN−1⟧Z

ℓ
2 ∈ ⟦Zℓ2⟧,ただし Nℓ = L

出力: ソートの逆置換を表すハイブリッド置換 {σ−1}
1: {k0} の ℓ ビット安定ソートの逆置換 ⟦σ−1

0 ⟧ を得る.
2: for each 1 ≤ i ≤ N do
3: ⟦σ−1

i−1⟧ をハイブリッド置換に変換し {σ−1
i−1} を得る.

4: {k⃗i} を {σ−1
i−1} で逆置換し, {σi−1k⃗i} を得る.

5: ⟦σi−1k⃗i⟧ の ℓ ビット安定ソートの逆置換 ⟦σ′−1
i ⟧ を得る.

6: ⟦σ′−1
i ⟧ に {σ−1

i−1} を合成し ⟦σ−1
i ⟧ := ⟦σ−1

i−1σ
′−1
i ⟧ を得る.

7: ⟦σ−1
N−1⟧ をハイブリッド置換に変換し {σ−1

N−1} を得て出力する.

Scheme 8 [新基数ソート: バリュー処理]
入力: {σ−1}, ⟦v⃗⟧,ただし σはソートを表す置換
出力: ⟦σv⃗⟧
1: ⟦v⃗⟧ を {σ−1} で逆置換し, ⟦σv⃗⟧ を出力する.

Scheme 1と Scheme 7を比較すると,アルゴリズムの行数
だけ見てもかなりシンプルになっていることが分かる. ま
た,置換を理解している前提で言えば,非常に直感的な表現
になっており理解しやすいアルゴリズムになっている.

Scheme 2と Scheme 8の比較でも,ハイブリッド置換を定
式化したことで直感的になっていることが分かる.
4.2.1 通信量
キー処理 (Scheme 7)に関して,各操作の回数は以下である.

1. インデックス置換→ハイブリッド置換変換 (公開値出力
ランダム置換) N 回
2. ビットの分散値に対するハイブリッド置換による逆置換
(ランダム置換) N − 1回
3. ℓビット安定ソート N 回
4. インデックス置換に対するハイブリッド置換の合成 N − 1
回 (ランダム置換)

3.3節を参照しながら合計すると,最良な基数となる ℓ = 2
で,データ 1件あたりキー処理のパーティあたり平均データ
送信量は下記となる.

20N|q| − 4|q| + 10N − 4
3

=
2(5N − 1)(2|q| − 1) − 2

3
[bits]

ℓ = 2だと N = L/2なので, N|q|の項のみ考慮すれば,キー 1
ビットとデータ 1件あたり, 約 3.3|q|[bits]となる. 旧 IHKC
ソートでは 4.8|q|だったので,約 30%の削減がされているこ
とが分かる.
バリュー処理の通信量は Scheme 2と Scheme ??で等しい.

4.2.2 ラウンド数
ラウンド数は 8N − 2であり,例えば L = 20では N = L/2

なので 78ラウンドである. 旧 IHKCソートの方が良いが,大
規模データや LAN環境ではボトルネックにならない. 例え
ばネットワーク遅延 0.05ms程度で 78ラウンドだと,通信遅
延分のロスは 3.9msにすぎない.

5. 提案 2: passiveモデル向けのプロトコル最
適化

前節では理論的かつ汎用的な改善を行った. 次に本節では,
より実用フェーズに近いと考えられる passiveモデルに特化
した改善を行う. 例えば activeモデルのプロトコルでは改ざ
んを検知するため分散値に常に冗長性を持たさなければな
らず,冗長性の無い (2, 2)-秘密分散がそのままでは利用でき
ないなどの難しさを持つ. passiveモデルではそのような心
配なく通信量に関して最適なプロトコルを構成することが
できる.

Scheme 9に具体的なプロトコルを示す. Scheme 10はそ
の初段, Scheme 13は二段目以降の処理である. Scheme 11,
Scheme 12は下位プロトコルである. Scheme 3, Scheme 4に
相当する処理は中に織り込まれている. ポイントは乗算およ
び積和を行う時以外全て (2, 2)-加法的秘密分散で構成して
いることであり,そのおかげで特に下記 3点の恩恵を受けて
いる.

1. 積和が (2, 2)出力積和 (Shamir秘密分散の積和を (2, 2)-加
法的秘密分散で出力するプロトコル)となり, 通信量が計 3
要素送信から,計 1要素送信に削減
2. ランダム置換時に複製秘密分散/Shamir秘密分散と (2, 2)-
加法的秘密分散との変換が不要となり,通信量が計 2要素送
信 ×2箇所削減
3. ハイブリッド置換における平文の置換が,公開値ではなく
準公開値 (kパーティで共有する平文)となり,インデックス
置換からハイブリッド置換への変換が, (2, 2)-加法的秘密分
散入力準公開値出力となり,通信量が計 4要素送信から 3要
素送信に削減

Scheme 9 [プロトコル]新 passive最適基数ソート: キー処理
全体
入力: 属性値 {k0}Z

ℓ
2 , ..., {kN−1}Z

ℓ
2 ∈ {Zℓ2},ただし Nℓ = L

出力: ソートの逆置換を表すハイブリッド置換 {σ−1}
1: {k0}Z

ℓ
2 を入力として初段の処理 (Scheme 10) を行う.

2: 前段の出力および {ki}Z
ℓ
2 を入力として 2 段目以降の処理を N 段目

まで行う.
3: 最終段の出力を出力する.

Scheme 10 [プロトコル]新 passive最適基数ソート: 初段
入力: {⃗k0}Z2 , {⃗k1}Z2 ∈ {Z2}
出力: ソートの逆置換を表すハイブリッド置換 {σ−1} =
(⟨πσ−1⟩01, {π}01,12)
1: mod 2→ mod q変換により {⃗k0}Z2 , {⃗k0}Z2 を ⟦k⃗0⟧Zq , ⟦k⃗1⟧Zq に変
換する.

2: ⟦ f⃗3⟧Zq := ⟦k⃗0⟧Zq⟦k⃗1⟧Zq を計算する.
3: ⟦ f⃗2⟧Zq := ⟦k⃗1⟧Zq − ⟦ f⃗3⟧Zq ,
⟦ f⃗1⟧Zq := ⟦k⃗0⟧Zq − ⟦ f⃗3⟧Zq

⟦ f⃗0⟧Zq := 1 − ⟦k⃗0⟧Zq − ⟦k⃗1⟧Zq + ⟦ f⃗3⟧Zq を計算する.
4: 各 f j に関して,以下の prefix-sum を計算する.
⟦( f⃗ ′ j)u⟧Zq :=

∑
0≤t<u

⟦( f⃗ j)t⟧Zq + ⟦s j⟧Zq ,

ただし s0 := 0 であり, j > 0 では s j :=
∑

0≤u<m

( f⃗ j−1)u + s j−1

すなわち f0, f1, f2, f3 の順に,自分以前の全要素の和をその要素の値
とする.

5: (2, 2) 出力積和により, [σ−1]Zq ,01 :=
∑

0≤ j<4

[ f⃗ ′ j f⃗ j]Zq ,01 を計算する.

6: ⟨πσ−1⟩20 := {π}01,12[σ−1]Zq ,01 を計算して出力する.
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Scheme 11 [プロトコル] (2, 2)出力積和
入力: ⟦a0⟧, · · · , ⟦au−1⟧, ⟦⟦b0⟧, · · · , ⟦bu−1⟧⟧
出力:

∑
0≤i<u

[aibi]01

1: ラウンド 0
2: パーティ P0 と P2 は乱数 r を共有しておく.
3: ラウンド 1
4: 各パーティ P は cP :=

∑
0≤i<u

⟦ai⟧P⟦bi⟧P を計算する.

5: パーティ P2 は λ2c2 を (2, 2)-加法的秘密分散で P0 と P1 に分散す
る. 具体的には P1 に c′2 := λ2c2 − r を送信する. 事前に共有した r
が P0 のシェアである.
ただし λ0, λ1, λ2 は, P0, P1, P2 に分散された (積和により次数の上
がった)(3, 3)-Shamir 秘密分散を復元するときの係数である.

6: パーティ P0 は λ0c0 + r,パーティ P1 は λ1c1 + c′2 を出力する.

Scheme 12 [(2, 2)-加法的準公開値出力ランダム置換]
入力のシェア所持パーティ: Pin = {P0, P1}
出力のシェア所持パーティ: Pout = {P2, P0}
入力: [a⃗]01 ∈ [X]01

出力: ⟨πa⃗⟩20

1: ラウンド 0 (事前処理可能部分)
2: 置換 {π}01,12 を生成する.
3: P0 と P1 は r⃗01 を共有する.
4: ラウンド 1
5: P0 は P2 に a⃗P0 := {π}01[a⃗]01

0 − r⃗01 を送信
6: P1 は P2 に a⃗P1 := {π}01[a⃗]01

1 + r⃗01 を送信
7: ラウンド 2
8: P2 は πa⃗ = {π}20{π}12(a⃗P0 + a⃗P1 ) を計算し, P0 に送信
9: P0 と P2 は πa⃗ を出力

Scheme 13 [プロトコル]新 passive最適基数ソート: 2段目以
降
入力: {⃗k0}Z2 , {⃗k1}Z2 ∈ {Z2}, 前段の出力である {σ−1

0 } =
(⟨π0σ

−1
0 ⟩01, {π0}01,12)

出力: ソートの逆置換を表すハイブリッド置換 {σ−1} =
(⟨πσ−1⟩01, {π}01,12)
1: {⃗k0}Z2 , {⃗k1}Z2 を (2, 2) 加法的秘密分散値 [⃗k0]Z2 ,01, [⃗k1]Z2 ,01 に変換す
る. (オフライン)

2: [⃗k0]Z2 ,01, [⃗k1]Z2 ,01 に {σ−1
0 } を 逆 適 用 し, [b⃗0]Z2 ,20 :=

[σ0k⃗0]Z2 ,20, [b⃗1]Z2 ,20 := [σ0k⃗1]Z2 ,20 を得る. 出力が入力とパー
ティ集合の異なる (2, 2)-加法的秘密分散となることに注意.

3: mod 2 → mod q 変換により [b⃗0]Z2 ,20, [b⃗1]Z2 ,20 を ⟦b⃗0⟧Z2 , ⟦b⃗1⟧Z2

に変換する.
4: ⟦ f⃗3⟧Zq := ⟦b⃗0⟧Zq⟦b⃗1⟧Zq を計算する.
5: ⟦ f⃗2⟧Zq := ⟦k⃗1⟧Zq − ⟦ f⃗3⟧Zq ,
⟦ f⃗1⟧Zq := ⟦k⃗0⟧Zq − ⟦ f⃗3⟧Zq

⟦ f⃗0⟧Zq := 1 − ⟦k⃗0⟧Zq − ⟦k⃗1⟧Zq + ⟦ f⃗3⟧Zq を計算する.
6: 各 f j に関して,以下の prefix-sum を計算する.
⟦( f⃗ ′ j)u⟧Zq :=

∑
0≤t<u

⟦( f⃗ j)t⟧Zq + ⟦s j⟧Zq ,

ただし s0 := 0 であり, j > 0 では s j :=
∑

0≤u<m

( f⃗ j−1)u + s j−1

すなわち f0, f1, f2, f3 の順に,自分以前の全要素の和をその要素の値
とする.

7: (2, 2) 出力積和により, [σ′−1]Zq ,20 :=
∑

0≤ j<4

[ f⃗ ′ j f⃗ j]Zq ,20 を計算する.

8: [σ−1]Zq ,20 に {σ−1
0 } を適用し, [σ−1]Zq ,01 := [σ−1

0 σ
′−1]Zq ,01 を得る.

9: ⟨πσ−1⟩20 := {π}01,12[σ−1]Zq ,01 を計算して出力する.

5.0.1 通信量
本節による最適化で,恩恵として上記した通信量を計算す

ると, 1段あたり計 7要素の |q|bit要素の送信が削減されて

いる. 1段が ℓ = 2ビットなので, データ長 1ビットあたり
でパーティあたり平均では, 7/2/3 = 7/6|q|[bits]の送信が削
減されている. 前節の状態では 3.3|q|だったので, 2.16|q|と
なり, さらに 35%の削減である. 旧 IHKC ソートからでは,
55%の削減と,半減以下に達する.
5.0.2 ラウンド数
ラウンド数は 5N − 2 = 2.5L− 2である. この程度のラウン
ド数がボトルネックにならないことは前節で述べた通りで
ある.

6. プロトコル中の通信の最適化

前節で, passiveモデル向けに基数ソートプロトコルを最適
化した. 本節ではさらに,主要なボトルネックである通信に
関して,通信路利用の最適化を行う.
前節までで,パーティあたり平均送信ビット数で通信量を
評価してきたが,これは平均なので,これだけでは最大送信
量のパーティがボトルネックとなる可能性を排除できない.
特に本稿で扱うような最適化されたプロトコルでは,通信が
パーティ間で非対称のプロトコルがほとんどである. そのた
め何も考えない構成では最大の性能が発揮されない.

Scheme 7には通信のタイミングが固定の下位プロトコル
(すなわちクリティカルパスに位置する処理)と,比較的通信
のタイミングに自由度のあるプロトコルがある. 固定タイミ
ングの下位プロトコルの処理中に,空いている通信路を用い
ることができれば,処理が並列化されてパーティごとの通信
負荷は平均化され,結果として高速化される. 本節ではこの
ような,通信のタスクスケジューリングを行う.
まず, mod 2要素の通信は mod q要素に比べて非常に小さ
いので最適化対象から省く. また,初段も 1回のみで影響が
小さいため同様である. すると,考慮すべきは以下の 5演算
となる.

1. step 3の mod 2 to mod q
2. step 4の乗算
3. step 7の (2, 2)出力積和
4. step 8の (2, 2)-加法的ランダム置換
5. step 9の (2, 2)-加法的準公開値出力ランダム置換

ここでのポイントは 2点である.
1点目は, タイミングである. 実行されるプロトコルのう
ち, mod 2 to mod qの mod qに係る通信は,入力が乱数のた
め任意のタイミングで開始可能である.

2点目は,通信の方向の自由度である. あるパーティ Pだ
けが持つ値 aを分散するとき, 複製秘密分散/加法的秘密分
散では rと a − rを, Shamir秘密分散では rと λ0a + λ1rを送
信する. (ただし λ0 は送信先パーティに対応する座標の関数
値を, 座標 0と送信先でないパーティ (3パーティなので残
りのパーティは一意である)に対応する座標の関数値から補
完するときの係数である. ) いずれも片方は乱数であり, 疑
似乱数を許す場合通信は不要であり,かつ,どちらに乱数を
送ってどちらに非乱数を送っても問題ない. よって,通信の
方向に自由度がある. このように自由度があるのは, mod 2 to
mod q,乗算, (2, 2)出力積和の 3つである.
結果として,各ラウンドの通信方向は例えば表 1のように
最適化される. 1ラウンド, 2ラウンドは 2～5ラウンド目に
注目すると, 固定部分と (2, 2)出力積和を除くとちょうど 6
通信路,つまり乗算 (= mod 2 to mod q)2回分空きがある. こ
こに 2回分の mod 2 to mod qがぴったり当てはまる.
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表 1 各ラウンドの通信方向 (全二重向け最適化前)
ラウンド P0 P1 P1 P2 P2 P0

1 ⇒(1) ⇒(1) ⇒(1)
2 ⇒(4) ⇒(2) ⇒(3)
3 ⇒(0) ⇒(4) ⇒(0)
4 ⇒(3) ⇒(0) ⇐(0)
5 ⇐(3) ⇐(4) ⇒(0)

(0): 固定部分 (1): 乗算 (2): (2, 2) 出力積和
(3): mod 2 to mod q (b⃗0) (4): mod 2 to mod q (b⃗1)

さらに,一般的である全二重通信路においては,送信と受
信でそれぞれ別の帯域を持っている. すなわち, 10G通信路
であれば,送信 10G +受信 10G =計 20Gの帯域を持ち,最大
性能は送受信両方を同時に行ったときに発揮される. これに
向けてさらに最適化すると,ラウンド 1と 2は全て方向に自
由度があるプロトコルのため,データ数 m/2ずつで別々の方
向に送信することで最大帯域を利用できる (表 2).

表 2 各ラウンドの通信方向 (全二重向け最適化後)
ラウンド P0 P1 P1 P2 P2 P0

1-0 ⇒(1) ⇒(1) ⇒(1)
1-1 ⇐(1) ⇐(1) ⇐(1)
2-0 ⇒(4) ⇒(2) ⇒(3)
2-1 ⇐(2) ⇐(3) ⇐(4)
3 ⇒(0) ⇒(4) ⇒(0)
4 ⇒(3) ⇒(0) ⇐(0)
5 ⇐(3) ⇐(4) ⇒(0)

(0): 固定部分 (1): 乗算 (2): (2, 2) 出力積和
(3): mod 2 to mod q (b⃗0) (4): mod 2 to mod q (b⃗1)

7. ローカル演算の高速化

10Gネットワーク環境では,ローカル演算がボトルネック
となる. 特に 1,000万件の 32ビット整数のランダム置換は
下記のような特に無駄の無い実装でも 3Gbps程度しか出ず,
10Gネットワークではボトルネックとなってしまう.
for(UINTA i = 0; i < length; ++i){
dst[i] = src[perm[i]];

}
しかも厄介なことにこの演算はランダムアクセスなため

SSEやAVXなどの SIMD演算による高速化も適用できない.
7.0.1 ランダム置換の高速化
そこで,ランダムアクセスを回避するアルゴリズムを構成

する (Scheme 14).
まず d 個 (具体的には 16 個) のポインタ (つまりは仮想

バッファ)を用意し,データを 16箇所のバッファに,各バッ
ファの中ではシーケンシャルに振り分ける. 16個程度の固
定数のメモリ位置であればキャッシュに収まりきるため,ラ
ンダムアクセスにはならない. 再度同じ操作を行うと 256箇
所のバッファに振り分けられる.
各バッファのサイズがキャッシュサイズを下回るところ

で通常の置換を行えば,キャッシュはランダムアクセスでも
高速なため,低速なメインメモリのランダムアクセスを防ぐ
ことができる.
注意点は,ランダムに振り分けるため各バッファのサイズ

は不定である点であり,何回でキャッシュサイズを下回るか
は厳密には確定しない. しかし,データ数が多いときはほぼ
確実に期待値に非常に近いサイズとなるため,実用的に問題
にはならない.

Scheme 14 [アルゴリズム]新ランダム置換 (ローカル)
入力: a⃗
出力: πa⃗
1: d 未満の乱数を m 個生成し r⃗ とする.
2: r⃗ のうち,各 i < d について, i が何個現れたか集計し ci とする.
3: pi :=

∑
j<i

c j とする. ただし pi := 0 とする.

4: for i = 0 to m − 1
5: bpri

:= ai とする.
6: pri := pri + 1 とする.
7: ここまでで, ci 個ずつの d 箇所のバッファにランダムに振り分け
られたので,各 d 箇所のバッファに対して再帰的にランダム置換を
行う. 本アルゴリズムを再帰的に繰り返し,各バッファのサイズが
キャッシュ以下になるところで通常のランダム置換を行う.

7.1 非ランダムな置換
Scheme 14は任意に生成するランダム置換で置換する場
合のアルゴリズムであり,生成するランダム置換にやや特殊
な形式を用いた. しかし,旧 IHKCソートやハイブリッド置
換においては,与えられた置換で置換する処理が含まれてい
る. この場合, Scheme 14のランダム置換と同じ形式に変換
する必要がある. そのアルゴリズムを Scheme 15に示す. や
はり d箇所に荒く振り分け,その後で各仮想バッファの中で
通常の置換を行うような置換に変換している. このアルゴリ
ズムでは k番目のバッファのデータ個数は q + (k < r?1 : 0)
となる. Scheme 15を再帰的に繰り返し, 各バッファサイズ
がキャッシュサイズ以下になるようにする. アルゴリズムは
単純であるが正しく振り分けられることの証明は簡単では
ない. 約半ページを要するため,残念ながら割愛する.

Scheme 15 [アルゴリズム] 通常の逆置換から新ランダム置
換で生成するランダム置換と同じ形式に変換
入力: a⃗
出力: 振り分け先を表す d 未満の値の列 b⃗,振り分け先の中
での置換先の列 x⃗
1: q := m/d
2: r := m mod d
3: q による割り算を乗算で実現するための,擬逆数 R を計算する.
4: for i = 0 to m − 1
5: a の q による商を R を用いて乗算で計算し, j′ とおき,余りを s
とおく.

6: bi := k′ − (s < min(r, k′)?1 : 0) とする.
7: xi := ai − biq +min(r, bi) とする.

7.1.1 その他の演算の高速化
置換以外の演算は,以下の方針で高速化する.

1. SSE, AVXによる高速化
2. メモリアクセスを減らすため,一度データを読み込んだら
同じデータを使う演算を可能な限り一度に行う

3. 疑似乱数生成のスループットがメモリアクセスより高速
なため,疑似乱数をメインメモリに書き出さず利用時に生成
する

8. 実験結果

本節では提案手法 (Scheme 9)の性能を検証する. 残念な
がら Scheme 9全体の実装が完了していないため,実装が完
了している下位処理の性能を元に,並列化がされていないク
リティカルパスにある各処理の処理時間を計測し和を計算
することで全体性能を推定する. 下記の理由により,この方
法で十分精密に推定が可能である.

－606－c⃝ 2017 Information Processing Society of Japan



1. 表 2から分かる通り, Scheme 9の下位プロトコル間の並
列性は高々 3と,現代の CPUコア数に比べれば低い
2. 通信の並列性は表 2で解析済みのため予測可能

0ソート全体の実測値は発表時に掲載する.
秘密計算の測定環境は以下である.

1. CPU: CoreTM i7 6900K (3.2GHz (自動オーバークロックで
最大 4.0GHz) x 8 core)
2. Memory: 32GB
3. Network: Intel R⃝ X550T 10Gbps x 2 portリング構成 (実測
帯域 9,094 Mbps,実測 ping 0.097 ms)
4. OS: CentOS 7.2.1511
5. コンパイラ: gcc 4.8.5

スクリプト言語の環境は以下である. これは筆者の開発環境
であり,実際的な環境の代表として選定した.

1. CPU: CoreTM i7 3635QM (2.4GHz x 4 core)
2. Memory: 16GB
3. OS: Windows 7 Professional
4. 言語: ruby 2.1.2

各下位処理の処理時間は表 3の通りであった.
表 3 各下位処理の改善前後の処理時間 [ms]

1 億件 1,000 万件
処理 改善後 改善前 改善後 改善前
step 3 1,907 7,157 192 748
step 4 564 1,312 60 137

step 5～7 749 2,322 88 225
置換変換 181 - 18 -
置換 190 757 17 43
逆置換 196 757 18 43

全ての演算において 2倍超の改善がされていることが分
かる. また, 7.1節の非ランダム置換に関して,変換を含めて
も改善前の置換として向上していることも分かる. 特に 1億
件では倍速程度であり,キャッシュヒット率が低下する通常
の実装と比較して安定した速度であることが分かる.
この結果から, クリティカルパスとなる処理の和をとる

と, step 4～7 +置換変換 +置換 3回 +逆置換 2回 +データ
送信 3回である. (step 4, 5～7の測定値は通信を含んだ測定
値である. step 3は 6節で論じた通り空いたリソースで処理
するためクリティカルパスには入らない)そこから改善後の
Scheme 9の処理時間を推定し,不確定要素を見込んで 1.1を
乗じた数値を表 4に記載した. 比較として,理論レベルでの
改善のみ盛り込んだ実装 (Scheme 7), [6]の測定値, ruby言語
による測定値を記載した.

表 4 ソート処理の処理時間 [ms]
処理 全改善後 (推定) Scheme 7 [6] ruby

1,000 万件/10bits 3.03 5.94 - 1.70
1,000 万件/20bits 6.07 11.4 30.2 3.46
1,000 万件/30bits 9.10 16.7 - 3.82

1 億件/10bits 29.9 65.6 - 16.6
1 億件/20bits 59.7 125 - 30.6
1 億件/30bits 89.6 183 - 39.7

届きはしなかったものの,データ長 20bit以下で rubyの半
分以上の速度に達していることが分かる.

9. おわりに

本稿では [5] で提案され, [6]で改善された秘密計算上の
基数ソートを,実際に広く使われる環境であるスクリプト言
語程度の速度を目指してさらに改良し高速化した. 例えば

1,000万件/20bit データにおいて, 理論面からの改良で 11.4
秒, 最適化まで含めて 6.07 秒 (予測値) という, 届きはしな
かったものの ruby言語の 3.46秒と比較しうる性能を示した.
発表時には最適化実装を全て完了させ,実測値を発表する.
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