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競合の事前検出による
ハードウェアトランザクショナルメモリの高速化

間下　恵介
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，共有リソースに対するメモリア
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，ロック操作にともなうオーバヘッドやデッドロックの発生に起因す
る並列性の低下，また適切なロック粒度を設定することが困難であるなどの多くの問
題があるため，ロックはプログラマにとって必ずしも利用しやすい機構ではない．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，トランザクションとして定義した一連の命令列を投機的に実行することで，
ロックを用いる場合よりも高い並列性を実現できる．なお，TMではトランザクション
が投機的に実行されるため，共有リソースであるメモリロケーションに対して更新が
なされる際は，更新前あるいは更新後のデータ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，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．
さて，HTMでは一度競合したトランザクション同士が再度並列に実行される場合，
競合が再発する可能性が高いことが事前に予測できるはずである．にもかかわらず，従
来のHTMでは過去の競合に基づく競合の発生予測を行わないため，一度競合したト
ランザクション同士で競合が頻発することがある．
そこで，本論文ではスレッドがトランザクションの実行を開始する際に競合の発生
を予測し，競合が発生すると予測された場合，相手スレッドが実行を終了するまで待
機することで競合の発生を事前に回避する手法を提案する．提案手法の有効性を検証
するために，HTMの研究で広く用いられるLogTMを拡張し，シミュレーションによ
る評価を行った．評価対象として GEMS microbench，SPLASH-2および STAMPベ
ンチマークを用いた結果，8スレッドで最大 54.3％，平均 2.3％，16スレッドで最大
59.9％，平均 17.7％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のような命令間の並列
性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命令レベル並列性には限界が
あり，また消費電力や配線遅延の相対的な増大により，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，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，共有リソースである
メモリロケーションに対するアクセスを調停する必要があり，そのための機構として
一般的にロックが用いられてきた．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きる可能性が
ある．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，ロッ
ク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（Trans-

actional 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
ンザクション処理で用いられる概念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，共有リソースであるメモリロケーションに対する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，TMではトランザクションが投機的に実行されるため，共有リソースで
あるメモリロケーションに対して更新がなされる際は，更新前あるいは更新後のデー
タ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
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ら，HTMは現在大きな注目を集めており，IntelのマイクロアーキテクチャHaswell[2]

や IBMのスーパーコンピュータ BlueGene/Q[3]などは TMのためのハードウェアサ
ポートを備えている．
さて，このHTMでは，トランザクションは実行されるたびにほぼ同一の命令列を
処理することが多く，毎回同じアドレスにアクセスするため，一度競合したトランザ
クション同士が再度並列に実行される場合，再び競合する可能性が高いことが事前に
予測できるはずである．しかし，従来のHTMでは過去の競合に基づいた競合の発生
予測を行わず，一度競合したトランザクション同士が並列に実行されることで，競合
が頻発することがある．その結果，ストールやアボートが何度も引き起こされ，HTM

の性能を低下させてしまう．そこで本論文では，スレッドがトランザクションの実行
を開始する際に競合の発生を予測し，競合が発生すると予測した場合，相手スレッド
が実行を終了するまで待機することで，競合の発生を回避する手法を提案する．
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の問題点および提案手法につ
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HTMについて述べる．

2.1 トランザクショナルメモリ

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きた．しかし，ロックを用いてアクセス調停をする場合，
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困難である．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は損なわれ
る．一方，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
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あるほど設計が困難となる．このようにロックはプログラマにとって必ずしも利用し
やすい機構ではない．
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で用いられる概念を，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
ションを含む一連の命令列を，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）:

並列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，すべ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，もしく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，処理の途中経過がほかのスレッ
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で発生するメモリアクセスを
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に競合とし
て検出される．この操作のことを競合検出（Conflict Detection）という．競合が検
出された場合，TMでは一方のスレッドがトランザクションの実行を中断することで競
合を回避する．これをストール（Stall）という．また，複数のスレッドが互いのトラ
ンザクションをストールさせ合うとデッドロックに陥る可能性があるため，TMでは一
方のスレッドがトランザクションの途中までの実行結果を破棄することでデッドロッ
クを回避する．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のメモリ状態を復元し，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行われた変更を確定させる．この操作をコミット（Commit）

という．なお，トランザクションを投機実行する場合，上述のとおり実行の途中結果
が破棄される可能性があるため，更新されたデータと更新前のデータを保持しておく
必要がある．そのため，TMではトランザクション内で更新されたデータあるいは更
新前のデータが，そのアドレスとともに別領域に保持される．このようなデータの管
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理をバージョン管理（Version 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）では，特別なハード
ウェア拡張の必要はないが，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．そのた
め，本論文では速度性能の高いHTMを研究対象とする．

2.2 データのバージョン管理

上述のとおりTMにおけるトランザクションの投機実行では，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を行う必要がある．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:

更新前のデータを別領域にバックアップし，更新後のデータ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データをメモリに書き戻す必要がある．

Lazy Version Management:

更新前のデータをメモリに残し，更新後のデータを別領域にバックアップする．ア
ボートは更新前のデータがメモリに残っているため高速に行うことができるが，コ
ミット時に更新したデータ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，効率的なトランザクションスケジューリングによりアボートや競合の発
生を抑制することで，削減できる余地が大いにある．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．なお，図中のMemoryおよび Backupはそれぞれメモリ，バックアップ領域を
示す．まず，メモリアドレスAに値が格納されている状態でトランザクションの実行



5

図 1: Writeアクセス時のバージョン管理

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が書き込まれたとすると，図 1(a)に示す様に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，図 2(a)に示すように，バックアップ領域の内容を破棄することで
コミットを実現できる (iii)．
これに対し，投機実行が失敗した場合にはトランザクションがアボートされる．こ
のとき，図 2(b)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 (iv)．これにより，図 1(a)の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．また，アボート後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も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退避する．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
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図 2: コミット，アボート時のバージョン管理

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
アドレ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しているか
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が追加されて
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に，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 [4]の Illinoisプロトコル [5]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際，キャッシュの状態を管理する
ディレクトリ機構に対し，既に同一アドレスがアクセスされているかを問い合わせる
リクエストが送信される．ディレクトリはこの際，過去に当該アドレスにアクセスし
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たスレッドに対しリクエストを転送する．拡張したプロトコルにおいて，各スレッド
はこのリクエストを受信すると，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およびWriteビットを参照する．これにより，各スレッドがあるメ
モリアドレスにトランザクション内でアクセスしようとした際に，そのアドレスが他
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アクセスされ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アクセスされ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アクセスされ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．

以上のようなアクセスパターンが検出されると，競合が発生したと判断し，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，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
競合が存在するか否か検査する．

Lazy Conflict Detection:

トランザクションのコミットを試みた時点で，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存在するか否か検査する．

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．そのため，
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
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図 3: HTMにおけるトランザクションの競合解決

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
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が発生する可能性がある．なお，この例ではCore1とCore2と
いう 2つのコア上で 2つのスレッド（Thread1，Thread2）が，それぞれトランザクショ
ン（Tx.X，Tx.Y）を並列に実行している．また，図中の縦軸は下に向かって時間が進
むことを示しており，アクセス対象となっているアドレスA，Bは共有メモリ上のアド
レスであるとする．まず，Thread1がTx.Xの実行を開始した後，Thread2がTx.Yの
実行を開始しており，Thread1が store Aを，Thread2が store Bを実行済みである
場合を考える．ここで，Thread1が store Bを試みた場合，アドレスBに対するリク
エストであるReq.BをThread2へ送信する（時刻 t1）．このReq.Bを受信したThread2

は既に当該アドレスBにWriteアクセス済みであるため，これは競合を引き起こすア
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クセスパターンであるWaWアクセスに該当する．したがってThread2は競合の発生
を検知し，Thread1へNACKを返信する（t2）．Thread1はNACKを受信すると，自身
の実行するTx.Xをストールさせる（t3）．なお，図中で省略しているが，Thread1は
アドレスBに対するアクセス許可を受けるまで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を試みたとすると（t4），再びThread1

とThread2の間で競合が発生するため，Thread2は自身の実行する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さ
せ，競合したトランザクションの終了を互いに待ちつづけると，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[6]に倣った方法を採用している．具体的には図3(a)のような状態に陥った
時，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・コアに追加したpossible cycle

と呼ばれるフラグを用いることで実現している．ここで，possible cycleフラグを用い
て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（t1）．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
ドロックの発生を検知し，これを防ぐため自身の実行しているトランザクションをア
ボートする（t2）．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（t3）．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（t4）．

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 [7, 8, 9]や，トラ
ンザクションの様々な情報に基づいて競合を抑制する研究 [10, 11, 12]など，HTMに
関する数多くの研究が行われてきた．
既存の部分ロールバック手法を改良したWaliullahらの研究 [13]では，競合が引き起
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こされたアドレスを記憶し，再度そのアドレスへアクセスする命令を実行する際，そ
のプログラムカウンタの値を利用して再実行開始位置を決定する．これにより，アボー
ト時に発生する再実行のオーバヘッドを抑制している．しかし，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ことで，ロールバック後も競合
が発生し，アボートが繰り返し引き起こされる恐れがある．
一方競合を抑制するAkpinarらの研究 [14]では，Eager方式のHTM向けに新しい競

合解決ポリシーをいくつか提案している．それらのポリシーでは，ストールやアボー
トしたトランザクションの数やタイムスタンプなど，様々な情報に基づいてトランザ
クションの実行優先度が決定される．しかし，InactiveStallや FriendlyFireなど [15]，
一般的にHTMにおいて性能低下を引き起こす競合パターンの発生状況の分析に重点
を置いており，これらの問題に対するごく単純な解決手法しか提案していない．
このように，HTMの研究では様々な方面から改良が行われてきた．特にスレッドス
ケジューリングに関しては，その実行並列度に着目した改良手法が多く提案されてき
た．武田ら [16]は，競合とトランザクション数の相関関係に着目し，動的にスレッド
数を調整することで高速化を実現している．しかし，提案手法によって発生するオー
バヘッドを評価しておらず，単一のベンチマークプログラムでのみ評価されているた
め，効果が明らかではない．また，橋本ら [17]は，特定のアクセスパターンにおける
競合を抑制する手法を，山田ら [18]は，優先度を用いることで複数のスレッド間の競
合を適切に処理することで，HTMの高速化を実現する手法を提案しており，これらは
多くのベンチマークにおいて高い性能を実現している．
しかし，以上で述べた手法はいずれもトランザクションの実行中にスレッドの振る
舞いを決定するため，スレッドがトランザクション実行前にある程度競合の発生を予
測できる場合も，トランザクションの実行を開始することで，競合が発生してしまう
ことがある．そこで本論文では，スレッドがトランザクションの実行を開始する際に，
そのトランザクションの実行によって他のスレッドと競合するかを予測し，競合の発
生を抑制する手法を提案する．

4 競合の事前検出手法の提案

本章では，既存のHTMにおいて性能低下を引き起こす問題について述べ，これを
抑制する手法を提案する．
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図 4: ストール中のトランザクションによる競合

4.1 既存のHTMにおける問題点

本節では，ストールおよびアボートによりHTMの性能が低下する原因について述
べる．
4.1.1 ストール中のトランザクションによる競合の頻発

HTMでは，競合の発生によりNACKを受信したスレッドは，競合相手のスレッドが
トランザクションをコミットまたはアボートするまで，自身の実行トランザクションを
ストールする．しかし，自身が実行するトランザクションのストールにより，トランザ
クションの実行時間が長くなることで，より多くの競合が引き起こされてしまう可能性
がある．ここで，図 4に 3つのスレッド上で並列に実行されるトランザクションの競合
解決の様子を示す．この例では3つのスレッド（Thread1～Thread3）がそれぞれ異なる
トランザクション（Tx.X，Tx.Y，Tx.Z）を並列実行している．まず，Thread1が load

Aを実行した後，Thread2が store Bを実行する．その後，Thread2が store Aを試み
ると，アドレスAはThread1によってアクセス済みであるため，Thread1は競合を検
出する．そしてThread2に対してNACKを返信し，これを受信した Thread2はTx.Y

をストールする（t1）．その後，Thread3がTx.Zの実行を開始して load Bを試みたと
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図 5: Backoffが指数関数的に増大する様子

すると（t2），アドレス Bは Thread2によってアクセス済みであるため，Thread2は
競合を検出する．そしてThread3に対してNACKを返信し，これを受信したThread3

はTx.Zをストールする（t3）．しかし，Thread3が load Bを試みる時刻 t2よりも早
くThread2がTx.Yをコミットしていれば，Thread3は競合せずにTx.Zの実行を継続
できたと考えられる．このように，ストールによってトランザクションの終了が遅れ
ることで，競合がより多く発生する可能性がある．その結果HTMの性能低下を引き
起こす可能性がある．
4.1.2 アボートによるオーバヘッド

HTMではアボート処理の後，即座にトランザクションを再実行してしまうと，再び競
合が発生する可能性が高い．そこで，トランザクションがアボートされてから，再実行
されるまで待機時間を設けることで競合の再発を防ぐ．この待機時間のことをBackoff

という．なお，HTMではこのBackoffによる待機時間はExponential Backoffとい
うアルゴリズムを用いて算出されることが一般的である．このExponential Backoff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 Backoffを指数関数的に増大
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させる．ここで，このExponential BackoffによりBackoffが増大する様子を図 5を用
いて説明する．まず，Thread1が store Aを実行した後Thread2が load Aを試みたと
する．するとThread1が競合を検出し，Thread2にNACKを返信する．一方，NACK

を受信したThread2はTx.Yをアボートし，再実行を待機する（t1～t2）．Backoffが終
わると，Thread2はTx.Yを再実行するが，Tx.Xと再び競合が発生しThread2はTx.Y

を再びアボートしてしまう（t3）．このとき Thread2が Tx.Yを再度アボートしたた
め，先ほど述べた Exponential Backoffに基づいて，Backoffが前回よりも長く設定さ
れる（t3～t4）．なお，Backoffが長くなり過ぎることを防ぐために，事前に設定され
た回数だけアボートが繰り返された場合，それ以降アボートが繰り返されたとしても，
Backoffは増大しない．また，トランザクションがコミットされる際，増大したBackoff

はリセットされる．このように，Exponential Backoffを適用することで競合の頻発を
防ぐことができるが，無駄な待機処理が発生することがある．
また，2.2節で述べたようにアボート時には，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するために，バックアップ領域に退避されたデータを元
のメモリアドレス，およびレジスタに書き戻す必要がある．HTMではこのバックアッ
プ領域から元の状態を復元するコストが大きい．
以上で述べたように，スレッドのアボート時には，再実行までの待機時間と，アボー
ト自体の処理に要する時間という 2つのオーバヘッドが発生する．HTMではこれらの
オーバヘッドにより，性能が低下することがある．

4.2 競合の事前検出手法

本節では，前節で述べたようなストールおよびアボートによるHTMの性能低下を
防ぐために，トランザクションの開始時に競合の発生を予測することで，競合を事前
に検出する手法を提案する．
4.2.1 競合の予測方法

前節で述べたような問題は競合の頻発により発生する．特に，一度競合したトラン
ザクション同士で何度も競合することが多い．この原因は，多くのトランザクション
内の実行命令列は実行されるたびにほぼ同一であることから，トランザクションが実
行されるたびに同じアドレスにアクセスするためである．
そこで，一度競合相手となったトランザクションが他のスレッドで実行されている
か否かをスレッドがトランザクションの開始時に検査し，そのようなスレッドが存在
する場合，競合が再発する可能性が高いと判断することで，一度競合したトランザク
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図 6: トランザクションの開始時の予測

ション同士による競合を予測する手法を提案する．これにより，競合を回避すること
で，トランザクションを実行中のスレッドは，競合することなく実行を継続でき，ス
トールやアボートの発生を防ぐことができる．
4.2.2 トランザクションの開始時の予測

前項で述べたように，トランザクションの実行中に競合が発生することを未然に防
ぐため，スレッドがトランザクションを開始する際に競合の予測を行う．その動作例
を図 6に示す．まずThread1とThread3がTx.XとTx.Zを実行中に，Thread2がTx.Y

の実行を開始したとする．このとき，Thread2は競合の予測のために，他の全てのス
レッドで実行されているトランザクションの IDを問い合わせるリクエストを送信す
る（t1）．なお，このリクエストはコヒーレンスプロトコルを拡張することで新たに定
義する．このリクエストを受信したスレッドはThread2に対し自身の実行しているト
ランザクション IDを送信し，これを受信したThread2は競合を予測する（t2）．この
とき，Tx.Yが，Tx.XおよびTx.Zと過去に競合したことがあるとすると，このまま実
行を開始することで再度競合が発生する可能性が高い．そこでThread2は競合の発生
を予測し，競合相手のトランザクションであるTx.XおよびTx.Zがコミットされるま
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で実行を待機する (t2～t3)．このように，各スレッドがトランザクションを開始する
際，自身のトランザクションと過去に競合したことのあるトランザクションが他のス
レッドで実行されている場合，実行の開始を待機することで競合を回避する．これに
対し，競合相手となったThread1およびThread3は自身の実行するトランザクション
によってThread2を待機状態にさせているため，自身のトランザクションをコミット
する際に，Thread2に対しコミットしたことを伝える必要がある．そのためThread1と
Thread3はコミット時に，自身のコミットを伝える Committedメッセージを Thread2

に送信する．なお，このCommittedメッセージもコヒーレンスプロトコルを拡張する
ことで新たに定義する．Thread2は全ての競合相手スレッドからCommittedメッセー
ジを受信すると，全ての競合相手の実行が終了し，Tx.Yの実行を開始したとしても競
合が発生しないと判断して待機を終了し，Tx.Yの実行を開始する．以上で述べたよう
に動作させることで，トランザクションの開始時に競合を予測をする．その結果，競
合が発生すると予測した場合，いずれのアドレスにもアクセスしていない状態で待機
するため，ストールとは異なり，待機中のスレッドにより新たな競合が発生すること
を回避できる．

5 追加ハードウェアと動作モデル

本章では，競合の事前検出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説明する．

5.1 拡張したハードウェアの構成

トランザクション開始時に競合の発生を予測するために，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．拡張したハードウェア構成を図 7に
示す．なお，コア数を nとし，トランザクション IDの最大数をNとする．
競合相手記憶テーブル (E-Table):

各トランザクションごとに，競合相手のトランザクション IDを記憶するテーブル．
競合相手カウンタ (E-Counter):

競合の発生が予測された場合に，競合相手のトランザクションを実行しているス
レッドの数を記憶するカウンタ．
待機スレッド記憶テーブル (W-Table):

他のスレッドを待機させているスレッドが，自身の待機させているスレッドの ID

を記憶するテーブル．登録されている全てのスレッドに対してCommittedメッセー
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図 7: 拡張したハードウェアの構成

ジを送信すると，テーブルの値を全てクリアする．
提案手法では，過去に競合したことのあるトランザクションが他のスレッドによって
実行されているか否か検査することで，競合の発生を予測するために，競合が発生す
るたびに競合相手のトランザクション IDを記憶する必要がある．そのため，各スレッ
ドは自身の実行するトランザクションが競合すると，競合相手トランザクション IDを
自身の競合相手記憶テーブルに登録する．そして，スレッドがトランザクションの実
行を開始する際は，このテーブルを参照することで競合の予測をする．このとき，競
合が発生すると予測したスレッドは，競合相手トランザクションを実行する全てのス
レッドがコミットするまで実行を待機する必要がある．そのため，競合を検出したス
レッドは，競合相手トランザクションを実行中のスレッド数を競合相手カウンタに記
憶する．また，競合相手となった実行中のスレッドはコミットする際に，自身が待機さ
せているスレッドにコミットを伝える必要がある．このコミットを伝える相手スレッ
ドを待機スレッド記憶テーブルに記憶する．

5.2 初回競合時の動作

本節では，3つのスレッド（Thread1～Thread3）が，それぞれ異なるトランザクショ
ンTx.X，Tx.Y，Tx.Zを並列に実行している図 8を例に，競合時の動作と競合相手記
憶テーブルにトランザクション IDが登録される動作について述べる．まず，Thread 2

により既にアクセスされているアドレスAに対して，Thread1が store Aの実行を試
みたとすると（t1），競合が発生するため，Thread2はThread1にNACKを返信する．
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図 8: 初回競合時の動作と t6における追加ハードウェアの様子

この時，Thread2はTx.Yの競合相手として，Tx.Xを自身の競合相手記憶テーブルに
登録する（t2）．その後，NACKを受信した Thread1は Tx.Xをストールする（t3）．
同様にThread2が store Bを実行した後，Thread3がTx.Zの実行を開始し，store B

を試みたとする（t4）．この時，Thread2は競合を検出し，Thread3に対し NACKを
返信する．同時に，Thread2は Tx.Yの競合相手として，Tx.Zを自身の競合相手記憶
テーブルに登録する（t5）．一方，Thread 3はNACKを受信するため，Tx.Zをストー
ルする（t6）．このように，初回競合時は競合相手記憶テーブルにトランザクション
IDの登録をし，既存のHTMと同様の競合解決を行う．

5.3 トランザクションの開始時の動作

本節では，過去に競合が発生したトランザクションの開始時の動作について，5.1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: 競合が発生しないと予測した場合の動作と t2における追加ハードウェアの様子

5.3.1 競合の予測

Thread1と Thread3が Tx.Aと Tx.Bを並列実行している図 9を例に，トランザク
ションの開始時に，競合が発生しないと予測した場合の動作をまず述べる．この例で
は，Tx.Yの過去の競合相手として，Tx.XおよびTx.ZがThread2の競合相手記憶テー
ブルに登録されているものとする．Thread2がTx.Yの実行を開始する際，競合の予測
のため，他の全てのスレッドに対して，実行中のトランザクションの IDを問い合わせ
るリクエストを送信する（t1）．このリクエストを受信した Thread1および Thread3

は，Thread2に対して自身の実行するトランザクションの IDである Aおよび Bを送
信する．これを受信したThread2は，受信した IDが競合相手記憶テーブルに登録され
ているかを確認することで競合の予測を行う．この例では，受信したAおよびBが競
合相手記憶テーブルに登録されていないため，Thread2は競合が発生しないと予測し，
Tx.Yの実行を開始する（t2）．
これに対し，図 9の例と同様にThread2がTx.Yの実行の開始を試み，競合が発生す
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図 10: 競合が発生すると予測した場合の動作と t3における追加ハードウェアの様子

ると予測した場合の動作を図 10に示す．この例も，競合相手記憶テーブルに図 9と同
様のトランザクション IDが登録されているものとする．Thread1と Thread3が Tx.X

とTx.Zを並列実行している中，Thread2がTx.Yの実行を開始する際，競合の予測の
ため，他のスレッドに対して，実行中のトランザクションの IDを問い合わせるリクエ
ストを送信する（t1）．これを受信した Thread1および Thread3は，Thread2に対し
て自身の実行するトランザクションの IDであるXおよび Zを送信する．そして，こ
れを受信した Thread2は競合の予測をする．この時，取得した IDである Xおよび Z

がTx.Yの競合相手トランザクションの IDとして競合相手記憶テーブルに登録されて
いるため，Thread2は競合が発生すると予測し Tx.Yの実行を待機する（t2）．また，
Thread2は競合相手カウンタに競合相手トランザクションを実行するスレッドの数で
ある 2を登録する．さらにこの時，Thread1および Thread3がそれぞれ実行している
Tx.XおよびTx.ZによってThread2が実行を待機させられていることを伝えるために，
Thread2はコヒーレンスプロトコルを拡張することで新たに定義したWaitingメッセー
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図 11: 競合相手がコミットする場合の動作と t6における追加ハードウェアの様子

ジをThread1およびThread3に対し送信する．一方，これを受信したThread1および
Thread3は，Thread2を待機させていることを記憶するために待機スレッド記憶テーブ
ルにThread2の IDである 2を登録する（t3）．
5.3.2 競合相手スレッドのコミット時の動作

前項の図 10で示した例において，実行を待機しているThread2が待機を終了し実行
を開始するためには，競合相手のトランザクションがコミットされたことを知る必要が
ある．ここで，図 10の t3においてThread2が待機させられた後，Thread2が実行を開
始する際の動作を表した図 11を用いて説明する．まず，前項で述べたようにThread1

とThread2はWaitingメッセージを受信したため，自身が待機させているThread2の
IDである 2を待機スレッド記憶テーブルに登録する（t3）．この状態でその後Thread1

がTx.Xをコミットする際，待機スレッド記憶テーブルを参照し，自身が待機させてい
るThread2にコミットしたことを伝えるため，Committedメッセージを送信する．また，
Thread1は待機させている全てのスレッドにCommittedメッセージを送信し終わると，
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待機スレッド記憶テーブルに登録した IDを全てクリアする（t4）．すると，Thread1か
ら送信されたCommittedメッセージを受信したThread2は，競合相手トランザクショ
ンを実行するスレッドのうちの 1つが実行を終えたことを知り，競合相手カウンタの
値をデクリメントする．その結果，競合相手カウンタの値は 1となる（t5）．しかし，
Tx.Yの競合相手である Tx.Zがまだ Thread3により実行されているため，Thread2は
実行を待機し続ける．その後，Thread1と同様に Thread3がコミットする際も，待機
スレッド記憶テーブルを参照し，自身が待機させているThread2に対してCommitted

メッセージを送信する（t6）．そして，これを受信したThread2は競合相手カウンタの
値をデクリメントする．その結果，競合相手トランザクションを実行していたスレッ
ドが全て実行を終えたため，競合相手カウンタの値が 0となり，Thread2は実行を開
始したとしても競合が発生しないと判断し，実行を開始する（t7）．以上のように動作
することでトランザクションの実行開始時に競合を予測し，トランザクションの実行
中に競合が発生することを防ぐ．
5.3.3 競合相手数に応じた動作

しかし，提案手法においてスレッドが競合の予測を誤り，本来必要のない待機をす
ることで性能が低下してしまう場合がある．ここで，既存のHTMと，提案手法を実
装したHTMの動作を例に，提案手法において無駄な待機処理が発生してしまう様子
を図 12に示す．なお，図 12(a)および図 12(b)いずれの例においても Tx.Yは過去に
Tx.Xと競合したことがあり，図 12(b)では Thread2の競合相手記憶テーブルに Tx.Y

の競合相手として Tx.Xが登録されているものとする．まず，一度競合したことがあ
るトランザクションが，既存の HTMにおいて並列実行可能な場合の例を図 12(a)に
示す．この例では 2つのスレッドThread1，Thread2がそれぞれ異なるトランザクショ
ン Tx.X，Tx.Yを並列実行している．まず，Thread1が store Aを行った後，競合す
ること無くTx.Xをコミットする（t1）．その後，Thread1がアクセスしたアドレスA

に対してThread2が store Aを試みた際，Thread1はトランザクションの処理を終了
しているため，Thread1と Thread2の間で競合が発生しない．そのため，Thread1は
Thread2に対してACKを返信し，これを受信したThread2は store Aを実行し（t2），
その後Tx.Yをコミットする．
一方，提案手法を適用し同様のトランザクションを同じタイミングで動作させる場
合の例を図 12(b)に示す．まず，Thread1が store Aを行った後，Thread2がTx.Yの
実行を開始しようとする（t1）．このときThread2は競合の予測のため，実行している
トランザクションの IDを問い合わせるリクエストを全てのスレッドに送り，これを受
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図 12: 無駄な待機が発生する様子

信した Thread1は自身の実行するトランザクションの IDであるXを返信する（t2）．
一方，IDを受信した Thread2は競合の予測を行う．その結果，受信した IDであるX

が競合相手記憶テーブルに登録されているため，競合が発生すると予測し，実行を待
機するとともにWaitingメッセージをThread1に対して送信する（t3）．これを受信し
たThread1はTx.Xをコミットする際にThread2に対しCommittedメッセージを送信
し（t4），これを受信したThread2はTx.Yの実行を開始する (t5)．
以上で述べた 2つの動作を比較すると，図 12(b)より，提案手法における待機処理が

無駄となる場合があることが分かる．この無駄な待機処理が発生する原因は，提案手
法によりスレッドが競合の発生を誤って予測してしまうためである．この問題は，競
合が発生する可能性が高い場合のみ競合の発生を予測することで緩和できる．ここで，
競合が発生する可能性は，トランザクションを並列に実行するスレッドの数に比例す
ることが知られている．そのため提案手法では，待機を終了する際の競合相手カウン
タの閾値を変更し，他のスレッドで実行されている競合相手トランザクションの数が
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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 20 cycles

Memory 4 GBytes

latency 450 cycles

Interconnect network latency 14 cycles

多い場合のみ待機することでこの問題の解決を図った．

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[19]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する．

6.1 評価環境

評価にはHTMの研究で広く用いられている Simics 3.0.31[20]とGEMS 2.1.1[21] 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 microbench，SPLASH-

2[22]，および STAMP[23]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，各ベンチマークプログラムはそれぞれ 8，16スレッド
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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 microbench

Btree priv-alloc-20pct

Contention config 1

Deque 4096ops 128bkoff

Prioqueue 8192ops

SPLASH2

Barnes 512

Cholesky tk14.0

Raytrace teapot

STAMP

Kmeans random-n2048-d16-c16.txt

Vacation -n8 -q10 -u80 -r65536 -t4096

で実行した．

6.2 評価結果

8スレッドで実行した場合の評価結果を図 13および表 3に，16スレッドで実行した
場合の評価結果を図 14および表 4に示す．図中では，各ベンチマークプログラムの評
価結果が，各 4本のバーで表されている．これらのバーは左から順に，それぞれ

(B) 既存の LogTM（ベースライン）
(E0) 競合相手数 0で実行を開始する提案モデル
(E1) 競合相手数 1以下で実行を開始する提案モデル
(E2) 競合相手数 2以下で実行を開始する提案モデル
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．5.3.3項で述べた無駄な待機処理を削減するため，スレッドが待機を
終了しトランザクションの実行を開始する際の競合相手カウンタの閾値を 0，1，2と
変化させて評価した．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 [24]．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
を求めた．信頼区間はグラフ中にエラーバーで示す．
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図 13: 8スレッドでの各プログラムにおける実行サイクル数比

図 14: 16スレッドでの各プログラムにおける実行サイクル数比
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表 3: 8スレッドでの各プログラムにおけるサイクル削減率

GEMS microbench SPLASH-2 STAMP All

(E0) 平均 5.3% 6.2% -9.7% 2.3%

最大 54.3% 13.6% 1.5% 54.3%

(E1) 平均 9.7% 2.7% -4.9% 4.1%

最大 43.1% 5.7% -0.1% 43.1%

(E2) 平均 2.7% 1.7% -1.4% 1.5%

最大 23.4% 4.7% 0.6% 23.4%

表 4: 16スレッドでの各プログラムにおけるサイクル削減率

GEMS microbench SPLASH-2 STAMP All

(E0) 平均 29.6% 15.3% -2.7% 17.7%

最大 59.9% 25.9% 1.9% 59.9%

(E1) 平均 26.1% 11.6% 0.1% 15.5%

最大 42.8% 21.7% 1.3% 42.8%

(E2) 平均 16.9% 5.4% 1.0% 9.5%

最大 25.9% 13.6% 1.0% 25.9%

また，図中の凡例はサイクル数の内訳を示しており，それぞれ以下のとおりである．
Wait: 提案手法で追加した待機処理に要したサイクル数
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 : Backoffに要したサイクル数
Aborting: アボート処理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
評価の結果，提案手法により競合を抑制することで，全てのベンチマークにおいて
ストール，およびアボートに要したサイクル数を削減することができた．その結果，8

スレッドでBtree，ContentionおよびVacationをのぞく全てのベンチマークにおいて
既存モデル (B)以上の性能が得られ，16スレッドでBtreeおよびVacationをのぞく全
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てのベンチマークにおいて既存モデル (B)以上の性能が得られた．また，提案モデル
(E0)，(E1)，(E2)を比較すると，並列に実行できる競合相手トランザクションの数が
増えるにつれてWaitサイクルが減少しているものの，ほとんどのベンチマークで性能
が悪化している．これは，過去に競合したトランザクション同士が並列に実行され，競
合が発生した回数が増加したためであると考えられる．さらに 8スレッドと 16スレッ
ドの結果を比較すると，16スレッドの方が大きく性能向上していることが分かる．こ
れは，スレッド数の増加に伴い，既存モデル (B)では競合の発生回数が増加してしまっ
たのに対し，提案手法では競合の発生を大幅に抑制できたためであると考えられる．

6.3 考察

本節では，各ベンチマークごとに詳細な考察を述べる．

GEMS microbench

まず，GEMS microbenchの結果を見ると，(E0)においてDeque，Prioqueueで (B)

に対し大幅に実行サイクル数が減少している．これらのプログラムでは単一のトラン
ザクションのみが繰り返し実行されており，(B)では複数のスレッドが同一のトランザ
クションを並列実行してしまうことで競合が頻発していた．しかし，提案手法により
競合を大幅に抑制したことで Aborting，Stall，Backoffなどのサイクル数が大幅に削
減されたと考えられる．また，これらのプログラムではトランザクション内に含まれ
る実行命令数が少なく，競合相手トランザクションが比較的早くコミットされる．そ
のため，スレッドが競合相手トランザクションのコミットを待機したとしても，一回
あたりの待機時間が短いため，Waitサイクルがあまり増大しなかったと考えられる．
次に，Contentionでは，提案手法で Stallサイクルが減ったものの，実行サイクル数
に占める Stallの割合が多く，Waitサイクルも多いため，大きな性能向上は見られな
かった．ContentionもDeque，Prioqueueと同様に単一のトランザクションのみが繰
り返し実行されており，(B)ではスレッドがトランザクションを並列実行することで競
合が発生していた．これに対し提案手法では，競合の発生を防ぐことができたが，競
合相手トランザクションのコミットにより，複数のスレッドが同時にトランザクショ
ンの実行を開始するため，結果的に競合が発生し，Stallが大きく減少しなかったと考
えられる．また，Contentionに含まれているトランザクションは実行命令数が非常に
多く，コミットまでにかかるサイクル数が多いため，比較的Waitサイクルが多くなっ
たと考えられる．



28

一方，Btreeはどの提案モデルにおいても (B)に対して大幅にWaitが増大してし
まっている．その結果，8スレッド，16スレッドともに (E0)では性能が悪化した．こ
のBtreeには，2種類のトランザクション（それぞれを仮にTx.R，Tx.Wとする）が存
在している．Tx.Rには load命令のみが含まれ，Tx.Wには load，store命令の両方が
含まれており，発生する競合のほとんどはTx.W同士で発生していた．しかし，Tx.W

は分岐命令などにより，実行されるたびに異なるアドレスにアクセスすることで，並
列に実行されたとしても競合が発生しない場合の方が多かった．そのため，提案手法
では一度Tx.W同士で競合が発生すると，本来競合が発生しない場合も競合が発生す
ると予測してしまう．その結果，Tx.Wは常に逐次実行されることになり，Waitサイ
クルが多くなったと考えられる．したがって今後，分岐命令を多く含むトランザクショ
ンを実行する際に，より適切に競合を予測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，全てのプログラムで実行サイ
クル数が減少した．中でもBarnesでは StallやBackoffに要したサイクル数が大幅に削
減できている．このプログラム中には 3つのトランザクションが存在し，それらのト
ランザクション内で同一のアドレスがアクセスされることが多いため，(B)では競合
が頻発していた．これを提案手法を適用することによって抑制でき，Stallや Backoff

に要したサイクル数が削減されたと考えられる．しかし，Barnesに含まれるトランザ
クションは，全て同一のアドレスにアクセスするため，トランザクションが逐次実行
されることでWaitサイクルが増大したと考えられる．
また，Choleskyにおいては (E0)で (B)に対して 5％ほどの性能向上が見られた．
他のプログラム同様，StallやBackoffに要したサイクル数なども減少したが，中でも
Non transに要したサイクル数が大きく減少した．これは，トランザクション外での
キャッシュアクセスによる False Sharing[25]を抑制できたためだと考えられる．なお，
False Sharingとは，複数のスレッドが異なるデータにアクセスする際に，それらの
データが同一キャッシュライン上に存在していた場合に，誤って競合として検出され
てしまうことである．(B)ではこの False Sharingにより，トランザクション外の処理
を行っているスレッドがNACKを受信することで不要なストールが発生し，その結果
Non transが増大してしまう．これに対し提案手法では，競合を抑制することでスレッ
ドがトランザクションを処理する時間が短くなり，False Sharingの機会が減少したた
め，Non transに要したサイクル数が減少したと考えられる．
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一方，Raytraceにおいてはどの提案モデルにおいても，8スレッドでは (B)に対し
てほとんど性能向上は見られなかった．これは他のプログラムと同様 StallやBackoff

に要したサイクル数は大幅に削減されたが，実行時間の大半を占めるNon transのサ
イクル数が変化しなかったため，このような結果になったと考えられる．しかし 16ス
レッドでは，(B)において競合の発生回数が増加し，Backoffに要したサイクル数が多
くなった．これを提案手法により抑制したことで，(E0)における 15%の実行サイクル
数削減に繋がったと考えられる．

STAMP

STAMPベンチマークでは，Kmeansで提案手法によって競合を抑制した結果，(B)

と比較してBackoffのサイクル数が 10分の 1となり，実行サイクル数を削減すること
ができた．しかし，Raytrace同様，実行サイクル数の大半をNon transが占めており，
全体としてあまり性能が向上しなかった．
一方，Vacationは提案手法によりStallに要したサイクル数を大幅に削減したがWait

サイクル数が増大し，結果として (B)に対して性能が悪化した．Vacationには非常に
多くの実行命令数を含むトランザクション（仮にTx.Sとする）が存在し，これが何度
も実行されていた．このTx.Sは分岐命令により，実行される度に異なるアドレスに対
しアクセスされることが多いため，Tx.Sが並列実行されたとしても競合があまり発生
しない．にも関わらず，提案手法を適用することで，一度競合が発生すると，それ以
降Tx.Sが逐次実行されるため，Waitサイクルが増大したと考えられる．これはBtree

同様，分岐命令を多く含むトランザクションを実行する際に，より適切に競合の発生
を予測することで解決できると考えられる．

6.4 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述べる．まず，競
合相手記憶テーブルには，各トランザクション IDごとに競合した相手のトランザク
ション IDを全て記憶できるだけのフィールドが必要である．そこで，全てのベンチ
マークを調査したところ，実行されるトランザクションの最大数は 5であった．つま
り，トランザクション IDは最大で 5種類であるため，3bitsでトランザクション IDを
判別することができる．また，トランザクション 1つあたりの競合相手トランザクショ
ンの最大数も 5であるため，自身のトランザクション IDも含め，1エントリあたり 6

つのフィールドが必要となり，エントリは深さが 5行必要となる．つまり，競合相手
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記憶テーブルは幅 3bits × 6 = 18bits，深さ 5行のRAMで構成できる．また，競合相
手カウンタには，自身を除いたスレッド数だけカウントできるだけのビット幅が必要
であり，16スレッドを並列実行する場合は最大で 4bits必要となる．さらに，待機ス
レッド記憶テーブルには，自身が待機させているスレッド IDを登録できるだけのビッ
ト幅が必要である．したがって，16スレッドを実行する場合，1つのスレッドは最大
で 15個のスレッドを待機させるため，4bits × 15 = 60bits必要となる．以上で述べた
3つのハードウェアコストを合計すると，提案手法に必要なハードウェアコストは 1コ
アあたり約 19Bytesとなり，16スレッドで実行可能な 16コア構成のプロセッサの場
合，19Bytes× 16core =約 304Bytesとなる．この 1コアあたり約 19Bytesという数値
は L1キャッシュサイズである 32KBytesと比較しても十分に小さいものであり，ごく
小容量で提案手法を実現できる．

7 おわりに

本論文では，過去に競合したトランザクション同士で競合が頻発していることに着
目し，過去に競合した相手トランザクション IDを記憶し，これを用いてトランザク
ションの開始時に競合の発生を予測することで競合を事前に検出する手法を提案した．
各スレッドは，競合が発生すると予測した場合，競合相手トランザクションがコミット
されるまで，自身のトランザクションの実行を待機することで競合の発生を回避する．
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を行った結果，既存のHTMと比較して 8スレッド
で最大 54.3％，平均 2.3％，16スレッドで最大 59.9％，平均 17.7％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HTMと比較して競合の発生回数を抑制したことによりアボートの発生回数を大
幅に削減したことが挙げられる．これにより Backoffが削減され，多くのベンチマー
クにおいて性能が向上した．また，既存のHTMに対して提案手法を適用する上で必
要となるハードウェアのコストを概算したところ，16コア構成のプロセッサの場合約
304Bytesとなり，小容量のハードウェアを追加することで実現できることを示した．
しかし，分岐命令などにより処理される実行命令列が変わるようなトランザクショ
ンにおいて，競合が発生しない場合も提案手法により競合が発生すると予測し，無駄
な待機をする場合があった．また，実行命令数を多く含むトランザクションの処理を
待機すると待機時間が長く，性能が低下することがあった．したがって今後，これら
の原因について詳細に調査し，無駄な待機時間を削減する方法の考案と，より適切な
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競合の検出方法について検討していきたい．
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