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マルチコア環境では，一般的にロックを用いて共有変数へのアクセスを調停する．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・メモリが提案されている．この機構においては，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的に実行されるため，一般にロックよりも並列性が向上する．しかし，Read-
after-Read アクセスが発生した際に投機実行を継続した場合，その後に発生するストールが完全に
無駄となる場合がある．本稿では，このような問題を引き起こす Read-after-Read アクセスを検出
し，それに関与するトランザクションを敢えて逐次実行することで，全体性能を向上させる手法を提
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 66.9%の高速化を確認した．

A Speed-Up Technique for Hardware Transactional Memories
by Reducing Concurrency Considering Conflicting Addresses
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Tomoaki Tsumura†1 and Hiroshi Matsuo†1

Lock-based thread synchronization techniques are commonly used in parallel programming
on multi-core processors. However, lock can cause deadlocks and poor scalabilities. Hence,
Transactional Memory (TM) has been proposed and studied for lock-free synchronization.
On TM, transactions are executed speculatively unless a memory access conflict is caused,
hence the performance of TM is generally better than that of lock. However, if speculative
execution is continued when a Read-after-Read (RaR) access occurs, following stalls can be
wasted. In this paper, we propose a speed-up technique by reducing concurrency considering
conflicting addresses. The result of the experiment shows that proposed method improves the
performance 66.9% in maximum.

1. は じ め に

マルチコア環境において一般的な共有メモリ型並列
プログラミングでは，共有リソースへのアクセスを調
停する機構として，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，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
ク粒度を設定するのは困難であるため，この機構はプ
ログラマにとって必ずしも利用し易いものではない．
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
ルセクションをトランザクションとして定義し，共有
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リソースへのアクセス競合が発生しない限り，投機的
に実行を進めるため，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，共有リソースに対
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）．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，これらの処理を高速化している．
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アクセス済の変数
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（RaR）
アクセスが発生した場合，競合とはならず，投機実行
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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した場合，その過程において
発生したストールは完全に無駄となる．我々はこれが
HTMの全体性能を大きく低下させてしまう場合があ
ることを発見した．そこで本稿では，このような問題
を起こし得る RaRアクセスを検出し，そのアクセス
に関与したトランザクションを敢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．

2. 関 連 研 究

アボートしたトランザクションを途中から再実行す
ることで，その再実行コストを抑える部分ロールバッ
ク2) の研究や，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3) など数多くの HTM に関する研
究が行われてきた．特にスレッドスケジューリングに
関しては，これまで主に 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
れる．まず，Yoo ら4) は HTM に Adaptive Trans-

action Scheduling 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アプリケー
ションの実行を高速化する手法を提案している．また，
Akpinarら5) 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てい
る．もう一方の方向性からの改良として，Gaonaら6)

は消費電力抑制の観点から，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
行することで消費電力を削減する手法を提案している．
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．一方本稿では，共有リソースへのアクセス順序
に着目し，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．

3. Read-after-Readアクセスの制御

本章では，既存の HTMにおける問題点と，それを
解決する手法について述べる．

3.1 Read-after-Readアクセスによる問題
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．具体的に
は Test-and-Set のような操作を実現する場合や，演
算結果を変数にアキュムレートする場合などがこれに
あたる．このように，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ようなトランザ
クション処理が，複数スレッドにより並列実行される
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り，これが性能
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低下を引き起こし得る．
図 1は，上記のような処理を含むトランザクション

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
ようとする場合，競合が検出される．ここでLogTM7)

に代表される，eager conflict detection を採用する
HTMでは，一般にThread2 は自身のTx.X をストー
ルする（時刻 t1）．その後，Thread1 が store Aを実
行しようとする場合（t2），Thread2 は既に当該アド
レスにアクセス済であるため競合を検出し，Thread1

へ NACK を返信する．この時，Thread1 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 を受信するため，Tx.X をアボートする（t3）．
このアボートにより，Thread2 はTx.X を再開できる
が，この間に 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をFutile Stallと呼び，HTMの
スループットを低下させる大きな要因となる．

3.2 Read-after-Readアクセス制御手法
本節では，Futile Stall の発生を抑制し，性能低下
を防ぐ手法を提案する．

3.2.1 基 本 動 作
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ド
レスに対する Read アクセスの際に，それが RaRア
クセスであるか否かを検出する．そして RaRアクセ
スであった場合，即時には Readアクセスを許可せず
待機させ，既に Readアクセス済であった他スレッド
が実行トランザクションをコミットした時点で，待機
させたアクセスを順次許可する手法を提案する．
ここで図 2 に，提案手法を用いた場合の動作を示
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図 2 RaR アクセスの制御による Futile Stall の抑制

す．この例では，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．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，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 リクエストの受信により（t3，
t4），Thread1 と Thread3 の実行は待機させられる
ため，Thread2 はアドレス AにWriteアクセスした
としても，図 1 の場合とは異なり，これらのスレッド
と競合することなく Tx.X の実行を進めることがで
き，Futile Stallによる無駄なサイクルを削減できる．

3.2.2 待機スレッドの再開順序制御
前項で述べた手法によりThread2 の Futile Stallは
回避できるが，Thread2 は実行トランザクションをコ
ミットした際，Thread1 と Thread3 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スレッドを
再開させる（図 2，t5）．しかし，この例のように待機
スレッドが複数存在する場合，単純にThread1 および
Thread3 に同時にWakeup メッセージを送信し，こ
れらを一斉に再開させたのでは，Thread1 とThread3

の間で再度競合が発生してしまう（t6，t7）．なお，簡
略化のために図 2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，
発生した競合により 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
となってしまう．これを解決するため，待機スレッド
の再開順序を制御する手法を併せて提案する．これは
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に記憶
しておき，実行トランザクションのコミット時にその

順序でWakeup していくことで実現する．図 2 の例
の場合，Thread1 と Thread3 を待機させた Thread2

が実行トランザクションをコミットした際，記憶した
順序にしたがって待機スレッドを再開させる．図 2で
は，Thread3 より先に Thread1 が Readアクセスを
試みているため，Thread2 は最初に Thread1 の実行
を再開させる．実行を再開したThread1 は，実行トラ
ンザクションをコミットした際，再開順序を制御する
Thread2 へコミットしたことを伝える．Thread2 は
Thread1 のコミットを検知すると，続けて Thread3

の実行を再開させる．以上のように動作させることで，
RaRアクセスを検出した Thread2 による待機スレッ
ドの再開順序制御を実現する．

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 拡張ハードウェア構成
提案手法を実現するため，以下の 3つのユニットを
各コアに追加する．

Register for RaR addresses（RaR-addr.）:

各スレッドにおいて 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アクセスの検出により，他スレッドを待機さ
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．これには，RaR-addr.に記憶されたアド
レスへ 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（R-res.）:

RaR アクセスの検出によって実行を待機したス
レッドが用いるレジスタ．これには，再開順序を
制御す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トランザクション
をコミットした際，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．
各スレッドは，Read→Writeの順序でアクセスした
アドレスを，RaR-addr. に保持する．これはアドレ
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.を参照して RaR

アクセスを検出すべきアドレスに対する Readアクセ
スか否かを判定する．さらに，待機スレッドを順に再
開させるためにO-que.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，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後，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，実行トランザクションをコミットし
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た際，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．

4.2 Read-after-Readアクセス検出の実現
本節では RaRアクセスを検出する動作モデルにつ
いて述べる．

4.2.1 RaR-addr.へのアドレス記憶
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 3

を例に，追加した RaR-addr. へのアドレス記憶の動
作を述べる．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場合（時
刻 t1），Write-after-Read（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 をストールする（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中トラン
ザクションのアボートを試みる．この時，Thread2 と
Thread3 はアクセスしようとしていたアドレス A に
おける自身の Rビットをチェックする（t3，t4）．こ
の R ビットは，既存の HTM において競合を検出す
るために各キャッシュライン毎に付加されているもの
であり，そのラインのアドレスに対する Readアクセ
スが発生した場合にセットされる．当該アドレスの R

ビットがセットされている場合，Thread2 と Thread3

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，アドレス Aを
自身の RaR-addr.に記憶する．

4.2.2 RaR-addr.の利用
4.2.1項で述べた方法で RaR-addr.に記憶されたア
ドレスを利用してRaRアクセスを検出する動作を図 4

に示す．はじめに，3つのスレッド（Thread1～3）は
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 4の例では，既にThread2 の
RaR-addr.にアドレス Aが記憶されているとする．ま
ず，Thread2 が load Aを実行後，Thread1 が load A

の実行を試みるとする．この時，Thread1 は Thread2

へ，Aに対するアクセスリクエストである 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が記憶済みか
どうかを確認する．Thread2 の RaR-addr.には当該
アドレス Aが既に記憶されているため，Thread2 はこ
の Read要求が，自身が以前に Read→Writeの順序
でアクセスしたアドレス Aに対する Read要求である
と分かる．したがって，Thread2 は RaRアクセスを
検出し，Thread1 へWait リクエストを送信する．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
エストを受信した後，実行を待機する（t4）．

4.2.3 RaR-addr.のハードウェアコスト
ここで，RaR-addr. のハードウェアコストについ
て検討する．4.1節で示したように，RaR-addr.には
Read→Write の順序でアクセスされたアドレスが記
憶される．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準備することは現実的ではない．
したがって，RaR-addr.に記憶できるアドレス数を最
大 N としてコストを抑える．記憶アドレス数 N を
1，2，4と設定した場合，それぞれコアあたり 64bit，
128bit，256bitのコストで実現可能であり，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と少量で実現できる．なお，記憶可
能なアドレス数を制限した場合，記憶アドレスの管理
はいくつかの選択肢をとり得るが，本稿では実装を単
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図 4 RaR-addr. を利用した RaR アクセスの検出

純化するため，単純な FIFOを採用する．この RaR-

addr.への記憶アドレス数を増加させた場合，RaRア
クセスを検出すべきアドレスをより多く記憶できるた
め性能が向上する可能性があるが，ハードウェアコス
トとのバランスを考える必要がある．そこで，記憶数
を増加させた場合の性能向上率とハードウェアコスト
について，実現性の観点から 5章で考察する．

4.3 再開順序制御の実現
本節では，4.2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
制御する動作を図 5 に示す．この例は，図 4 の例で
Thread2 が RaRアクセスを検出した後，Thread1 と
Thread3 の再開順序を制御する動作例である．この
例において，RaR アクセスを検出した 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．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．そして，Thread3 はR-res.

に Thread2 を実行するコア番号を格納する．
次に O-que. と R-res. に格納したスレッド番号を
利用して，待機スレッドの再開順序を制御する．ま
ず Thread2 は Tx.X をコミットした際，自身の O-

que. に格納されている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 O-queから先頭の値を取り出す．こ
の例ではこれが 1 であることから，最初に再開させ
るべきスレッドは Core1 の実行するスレッドである
と判断し，Thread1 に対してWakeup メッセージを
送信する（t5）．このWakeup メッセージを受信した
Thread1 は Tx.X の実行を再開後にコミットに至る．
Tx.X をコミットした Thread1 は，自身の R-res.に
格納されているコア番号 2 を取り出し，Committed

通知を送信することで，Tx.X をコミットしたことを
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図 5 再開順序制御によるトランザクションの逐次実行

Thread2 に伝える（t6）．このようにしてCommitted

通知を受信した Thread2 は，再び自身の O-que. を
チェックし，コア番号 3を取り出すため，Thread3 に
対して Wakeup メッセージを送信する（t7）．この
Wakeup メッセージを受信した Thread3 は Thread1

の場合と同様に，実行を再開して Tx.X をコミットす
る．Thread3 は Tx.X をコミットした後，R-res.から
コア番号を取り出し，Thread2 に対して Committed

通知を送信する（t8）．この Committed 通知を受信
した Thread2 は，再度自身のO-que.をチェックする．
この時，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．
ここで，O-que.と R-res.のハードウェアコストに
ついて検討する．これらにはコア番号が記憶されるた
め，32コア構成のプロセッサの場合 1エントリあたり
4bit必要となる．また，O-que.には，最大で自コア
を除く全てのコア番号が記憶されるため，4bit× 31

の記憶容量が必要となる．以上より，必要な総記憶容
量は，4bit× 32× 32＝ 512bytesと少量である．

5. 評 価

本章では，提案手法の速度性能をシミュレーション
により評価し，得られた評価結果から考察を行う．

5.1 評 価 環 境
これまで述べた提案手法を，HTMの研究で広く用
いられる LogTM7) に実装し，シミュレーションによ
る評価を行った．評価には Simics8) 3.0.31とGEMS9)

2.1.1の組合せを用いた．Simicsは機能シミュレーショ

ⓒ 2013 Information Processing Society of Japan 166

先進的計算基盤システムシンポジウム SACSIS2013 
Symposium on Advanced Computing Systems and Infrastructures

SACSIS2013
2013/5/24



表 1 シミュレータ諸元
Processor SPARC V9

#cores 32 cores

clock 1 GHz

issue width single

issue order in-order

non-memory IPC 1

D1 cache 32 KBytes

ways 4 ways

latency 1 cycle

D2 cache 8 MBytes

ways 8 ways

latency 20 cycles

Memory 8 GBytes

latency 450 cycles

Interconnect network latency 14 cycles

表 2 各ベンチマークにおけるサイクル削減率
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%

ンを行うフルシステムシミュレータであり，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にはGEMS

付属microbench，SPLASH-2，および STAMPから
計 10個を使用した．なお，本来 STAMPは 2の冪乗
数のスレッド数でのみ動作するベンチマークであるが，
Gramoliらによる，任意のスレッド数での実行を可能
にする改変10) を施している．

5.2 評 価 結 果
評価結果を図 6 および表 2 に示す．図 6 中の凡例
はサイクル数の内訳を示しており，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 はアボートに要したサイクル
数，Backoff はバックオフに要したサイクル数，Stall

はストール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，MagicWaiting は提案手法に
より待機したサイクル数をそれぞれ示している．また
図中では，各ベンチマークプログラムの評価結果が 5

本のバーで表されており，これらのバーは左から順に，
(B) 既存の LogTM（ベースライン）
(R1) RaR-addr.の記憶数を 1とした提案モデル
(R2) RaR-addr.の記憶数を 2とした提案モデル
(R4) RaR-addr.の記憶数を 4とした提案モデル
(R∞) アドレス記憶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，既存のLogTM

（B）の実行サイクル数を 1として正規化している．こ
こで（R1）～（R∞）のアドレス記憶数とは，RaR-

addr. に記憶可能な Read→Write の順序でアクセス
されるアドレスの数を示している．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11)．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．
なお，提案手法実現のために追加した 3つのユニット
へのアクセス時に発生するオーバヘッドは非常に小さ
いため，ここには計上していない．このオーバヘッド
については，5.4節で別途考察する．
評価結果から，多くのプログラムにおいて大幅な性
能向上が得られていることが分かる．このことから，
多くのプログラム中には，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
せうる特徴があ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. に記憶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，アドレスの記憶数
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．また，アドレスの記憶数を増加させる
と，それに伴ってハードウェアコストも増大すること
を考慮すると，（R1）が性能およびコストの観点から
見て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で，既存モデルに対して平均
22.6%，最大 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．

5.3 考 察
GEMS microbench

まず GEMS microbench では，各提案モデルにお
いてDeque，Prioque で実行サイクル数が大きく減少
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
たため，（R1）のようにアドレスの記憶数が少なくと
も，Futile Stall や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繋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
においても性能がわずかに低下した．このBtreeには，
2種類のトランザクション（仮にTx.I，Tx.J とする）
が存在し，Tx.I 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.J 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.I

もしくは Tx.I と Tx.J が並列に実行される場合は本
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提案手法が効果的である．しかし，複数の Tx.J 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．Btreeではそのような無駄な待機時間が多く
発生していたため，提案モデルの性能がわずかに低下
してしまったと考えられる．このような性能低下を防
ぐ方法として，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挙げられる．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
トが膨大となるため，この性能低下に対処する必要性
は低いと考えられる．

SPLASH-2

SPLASH-2では，全てのプログラムの実行サイクル
数が減少した．これらの中でも Raytraceについては
Backoffサイクル数が大幅に減少している．Raytrace

には，あるアドレスに Read→Writeの順序で頻繁に
アクセスするトランザクションが 3 つ含まれており，
既存モデルによる実行ではこれらのトランザクション
が原因で Futile Stall が頻発していた．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
て本提案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
ルが大幅に削減された．また，Choleskyでは Barrier

サイクル数が有意に減少している．これは，本提案手
法により 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行うために他のスレッドを待つ期
間が短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.へのアドレス記憶と記憶され
たアドレスの破棄が頻繁に行われていた．これにより，
記憶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.へのアドレスの記憶と破棄のアルゴリ
ズムを改良することなどが挙げられる．

STAMP

STAMPでは，本手法によってKmeansの実行サイ
クル数が減少した．Kmeans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

は他のプログラムと比較して規模が小さいため，本手
法を適用した Futile Stallの抑制による性能向上の余
地が少なかったと考えられる．

5.4 追加ハードウェアのアクセスオーバヘッド
本節では，提案手法の実現のために追加したハード
ウェアのアクセスレイテンシによるアクセスオーバ
ヘッドについて考察する．このオーバヘッドを算出す
るために，各プログラムにおいて各追加ユニットがア
クセスされた回数を計測した．計測結果を表 3，表 4

および表 5に示す．これら各ユニットへのアクセス回
数と，そのアクセスレイテンシを乗じたものの総和が，
追加ハードウェアのアクセスオーバヘッドとなる．こ
こで RaR-addr.は，記憶数を 1とした場合，単純な
レジスタで構成できるため，アドレスの保存および一
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表 3 （R1）における RaR-addr. へのアクセス回数
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 - -

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

表 4 （R1）における O-que. へのアクセス回数
GEMS （R1） SPLASH-2 （R1） STAMP （R1）
Btree 21,137 Barnes 417 Kmeans 270

Contention 130 Cholesky 3,751 Vacation 7

Deque 3,210 Radiosity 2,991 - -

Prioque 3,022 Raytrace 38,524 - -

表 5 （R1）における R-res. へのアクセス回数
GEMS （R1） SPLASH-2 （R1） STAMP （R1）
Btree 22,113 Barnes 448 Kmeans 324

Contention 152 Cholesky 5,888 Vacation 10

Deque 3,303 Radiosity 4,052 - -

Prioque 3,232 Raytrace 39,456 - -

致比較はそれぞれ 1 cycle程度で行えると考えられる．
一方で O-que.に対する 1操作は，1度の 4bitシフト
と 1度の論理演算で行えるため 2 cycle程度，R-res.

に対する 1操作は RaR-addr.と同様にコア番号の登
録および一致比較にいずれも 1 cycle程度を要すると
考えられる．これらの各ユニットに想定されるアクセ
スレイテンシおよび計測したアクセス回数から，各ベ
ンチマークプログラムにおけるアクセスオーバヘッド
が総実行サイクル数に占める割合を算出したところ，
最も割合の大きかったRaytraceにおいても 0.2%程度
であった．これより，提案手法のために追加したハー
ドウェアのアクセスオーバヘッドが性能に与える影響
はごく僅かなものであることが確認できた．

6. お わ り に

本稿では，Read→Write の順序でアクセスされる
アドレスへのRead-after-Readアクセスを制御し，こ
のアクセスに関わるスレッドの実行を逐次化する手法
を提案した．これにより，既存の HTM の性能を低
下させる Futile Stallやこれに起因するアボートを抑
制した．提案手法の有効性を確認するために GEMS

microbench，SPLASH-2および STAMPを用いて評
価した結果，既存のHTMと比較して最大 66.9%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
案手法では，トランザクションを並列実行すべき状況
でも．それらを逐次的に実行してしまう場合がある．
したがって，逐次実行すべきトランザクションをより
適切に選択する手法を探ってゆく必要がある．また，
提案手法では再開順序制御時に遊休状態となるスレッ
ドが存在するため，そのようなスレッドに対して有効
な処理を割り当て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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