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競合検出単位の細粒度化による
トランザクショナルメモリの高速化

堀場 匠一朗1 浅井 宏樹1,†1 江藤 正通1 津邑 公暁1 松尾 啓志1

概要：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制御にロックが広く
利用されてきたが，その場合，デッドロックの発生や並列性の低下等の問題がある．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（TM） が提案されている．これをハードウェ
アで実現する HTM では，トランザクション内で発生したリードおよびライトアクセスの情報をキャッ
シュライン単位で記憶するため，他のトランザクションでアクセスされた変数とは異なる変数にアクセス
したとしても，それらの変数が同一キャッシュライン上に配置されていた場合，競合として判定されてし
まう．そこで本稿では，競合の検出単位を細粒度化し，本来競合ではないアクセスが競合として検出され
てしまうことを防止する手法を提案する．評価の結果，既存手法に比べて，最大 89.4%，16スレッドで平
均 26.3%の実行サイクル数の削減を確認した．

1. はじめに

これまでのプロセッサ高速化技術は，スーパスカラに代
表されるような (Instruction Level Parallelism: ILP)に基
づくさまざまな手法を中心としつつ，集積回路の微細化に
よる高クロック化を半導体技術の向上により実現すること
で支えられてきた．しかしながらプログラム中の ILPに
は限界があり，また消費電力や配線遅延の相対的増大によ
り，クロック向上も頭打ちになりつつある．この流れを受
け，単一チップ上に複数のプロセッサ・コアを集積したマ
ルチコア・プロセッサが広く普及してきている．
このような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を制御する
必要があり，そのための機構として一般的にロックが用
いられている．しかし，ロックを用いたプログラミングで
は，デッドロックが発生したり，最適なロックの粒度を設
定しなければ並列性が低下するといった問題がある．この
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 [1]が提案されている．
このトランザクショナル・メモリをハードウェアで実現

する HTM（Hardware Transactionl Memory）では一般的
に，各キャッシュラインに対して readおよび writeビッ
トという，トランザクション内で発生したリードおよびラ
イトアクセスの有無を記憶するフィールドが追加されてい
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る．そして，キャッシュリクエストを受け取ったときにこ
れらのビットを参照することで，競合検出を実現する．し
かし，キャッシュライン単位で競合を検査するため, 他の
トランザクション内でアクセスされた変数とは異なる変数
にアクセスしたとしても，それらの変数が同一キャッシュ
ライン上に配置されているならば，競合として判定されて
しまう．
したがって，このように誤って検出された偽の競合にお

いても，これを検出したスレッドは，競合相手のトランザ
クションが終了するまで，自身が実行するトランザクショ
ンを一時的に停止してしまうという問題がある．さらに，
プログラマにより並行性制御の対象として指定されなかっ
た変数に対するアクセスでも競合として判定される可能性
があり，そのような変数はトランザクション内部でアクセ
スされることが保証されない．このため，トランザクショ
ン外の処理にも影響を与えてしまう可能性がある．
そこで，本稿では既存のハードウェアを拡張することで

競合を検出する単位を細粒度化する手法を提案する．これ
により，本来競合ではないアクセスが競合として検出され
てしまうことを防止する．

2. トランザクショナル・メモリの概要

本章では，本研究の対象となるトランザクショナル・メ
モリと，それをハードウェアで実現する HTMの概念につ
いて説明する．

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共有メモリ型並列プロ
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グラミングでは，共有リソースへのアクセス制御にロック
が用いられてきたが, これにはデッドロックの発生や並列
性の低下等の問題がある.
そこで，ロックを用いない並行性制御機構であるトラン
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，以下の 2つの性質を満たすトランザクションとして
定義される．
シリアライザビリティ（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．

アトミシティ（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，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．ここ
で，複数のトランザクション内において同一アドレスへの
アクセスが確認されると，これがトランザクションの性
質を満足しない場合，競合として判定される．この操作を
競合検出という．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
ボートという．そして，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再実行する．一
方で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すべての結
果をメモリに反映させる．これをコミットという．

TM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並列に実行することができる．なお，
TMで行われる競合の検出，コミット，およびアボート等
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．これらのうち，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，ソフトウェア上に実装された TM
はソフトウェア・トランザクショナル・メモリ（STM）[2]
と呼ばれる．STMでは，HTMのような特別なハードウェ
ア拡張は必要ないが，TM上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，オーバヘッドが増大する．
したがって，HTMは STMに比べて速度性能が高い．

2.2 競合の検出と解決

競合を検出するためには，どのアドレスがトランザク

ション内でアクセスされたかをトランザクション毎に記憶
する必要がある．そのため，HTMでは一般的に，各キャッ
シュラインに対して readビットおよび　writeビットと
呼ばれるフィールドが追加されている．各ビットはトラン
ザクション内で当該キャッシュラインに対するリードアク
セスおよびライトアクセスが発生した場合にそれぞれセッ
トされ，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を拡張している．一貫性プロト
コルでは，スレッドがあるメモリアドレスにアクセスする
場合，キャッシュラインの状態を変更させるリクエストが
他の各スレッドに送信される．このとき，各スレッドはリ
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，キャッシュに追加された readおよび writeビット
を参照する．これにより，他のトランザクションとの競合
を監視する．なお，以下の 3パターンのアクセスが発生し
た場合を競合として判定する．
Read after Write: writeビットがセットされているア
ドレスに対するリードアクセス．

Write after Read: read ビットがセットされているア
ドレスに対するライトアクセス．

Write after Write: writeビットがセットされているア
ドレスに対するライトアクセス．

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．NACKを受信したスレッドは
自身のアクセスで競合が発生したことを知るが，すぐには
アボートせず，トランザクションをストールする．このと
き，トランザクションをストール中のスレッドは競合した
アドレスに対するリクエストを送信しつづけることで，相
手のトランザクションが終了したかどうかを監視する．一
方で，競合が検出されなかった場合は従来の一貫性プロト
コルに従う．例えば，無効化リクエストに対しては ACK
が返信され，共有リクエストに対しては共有されるデータ
が返信される．なお，この競合検出方式は，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
競合が存在しないか検査する．

Lazy Conflict Detection: トランザクションがコミッ
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．

実際に競合が発生してからそれを検出するまでの時間が
長くなる lazy方式では，無駄な実行が増大してしまい効率
が悪い．

2.3 データのバージョン管理

トランザクションの投機的実行では，実行結果が破棄さ
れる可能性があるため，トランザクション内で更新した値
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と更新前の値とを併存させる必要がある．そこで HTMで
は，トランザクション内で発生したライトアクセスにより
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の領域に保持する．このような
データの管理はバージョン管理と呼ばれ，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，新しい値を別領域に登録する．アボート
は高速に行えるが，コミット時にメモリへの値のコ
ピーが必要となる．

ここで，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コストを
払う考え方である．アボートが繰り返し発生してしまうよ
うなプログラムでは不利となる場合もあるが，lazy方式で
はコミットのためのオーバヘッドは削減の余地がほぼない
のに対し，eager方式では競合や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．
よって本稿では，競合検出方式とバージョン管理方式につ

いて，eager方式同士を組み合わせた（eager/eager）HTMの
実装の一つである Log-based Transactional Memory
（LogTM）[3] に対し，提案する手法を実装し，評価する．
ただし，本提案手法はこれら 2方式のいずれの組み合わせ
に対しても適用可能である。

3. 関連研究

マルチコア環境において，複数のスレッドが異なるデー
タにアクセスする際，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，false sharing[4] とよばれる偽
の共有状態が引き起こされることが知られている．この問
題に対する一般的な解決策として，パディングにより異な
るデータの間にダミーのデータを挿入し，それらを別々の
キャッシュラインに配置するという手法 [5]が存在する．
しかし，この手法はメモリ使用量を増大させ，また，ある
領域の近傍データがキャッシュ上の別のラインに配置され
ることで，空間的局所性を低下させる可能性がある．
また，複数のトランザクションが並行に投機実行される

状況下においては，この false sharingによって，本来は存
在しない競合が検出される．これにより，競合を検出した
スレッドは実行中のトランザクションを停止しなければな
らないため，その実行が直列化されてしまうという問題が
ある．
このような競合の発生を解決するために，異なるデータ

が同一キャッシュライン上に存在していた場合でも，それ
らが自身以外のトランザクションによってまだ更新されて
いないものと予測し，それらの値を使用してプログラムの

実行を継続する手法 [6] が提案されている．これにより，
false sharingに起因する，競合の誤検出によるストールを
排除することができる．また，予測値として使用するデー
タをビットを用いて監視し，コミット時にこの値の更新が
検出された場合には，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維持する．
しかし，このような値予測により並列性を向上させる場

合，他のトランザクションのストア命令により，一度でも
予測ミスが発生した場合には，トランザクションを必ず
アボートする必要がある．したがって，値予測の失敗が，
バックアップされた値をメモリにリストアする操作等によ
るオーバヘッドを引き起こすと考えられる．また，トラン
ザクションの実行途中に競合が検出されアボートが発生
する場合，ある同一キャッシュライン上に存在する異なる
データの一部がトランザクション内で変更されていたなら
ば，トランザクション開始前の値を，変更のあった値に限
定して復元する必要がある．しかし，[6]の手法はトランザ
クションをコミットする前に競合が検出される状況を想定
していないため，eagerな競合検出方式への適用が不可能
である．
一方，本稿で提案する手法は，競合検出単位を細粒度と

することで，実際に同一アドレスに対する競合が発生して
いるかどうかをより厳密に検査する．これにより，本来競
合ではないアクセスを競合として検出されることを防止す
る．また，アボート時における部分的な値の復元を実現す
ることで，eagerな競合検出方式への適用も可能である点
が従来手法とは異なる．

4. 競合検出単位の細粒度化

本章では，一般的な HTMが持つ問題点を指摘し，それ
を解決するために，競合検出単位を細粒度化する手法を提
案する．

4.1 既存のHTMが持つ問題点

既存の HTMではキャッシュライン単位で競合を検査す
るため，複数のスレッドが異なるデータにアクセスしたと
しても，それらが同一キャッシュライン上に存在していた
場合は競合として判定されてしまうという問題がある．こ
の問題を，eager/eager 方式の LogTMにおいて，2つのス
レッドが異なるデータにアクセスする場合を例に説明する．
図 1中の Coreと Cacheはそれぞれプロセッサ・コアと各
コアが持つローカルキャッシュを簡略化して示したもので
あり，Shared Memoryは 2つのコアに共有されている主
記憶を示している．また，Core1には Thread1が，Core2
には Thread2がそれぞれ割り当てられており，各スレッ
ドでは図 2に示すようなプログラムが実行されていると
する．なお，図 2中の BEGIN XACT; および COMMIT XACT;

はそれぞれトランザクションの開始および終了を表して
おり，トランザクションの範囲を定義している．また，
図 2 中の Time はプログラム内の各式が実行される時刻
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図 1 異なる変数へのアクセスによる競合
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Thread1

t1 BEGIN_XACT;

t2 a[0]=26;

t3 ...

t4 ...

Thread2

BEGIN_XACT;

...

a[2]=70;

COMMIT_XACT;

図 2 各スレッドの実行プログラム
　　

（t1 < t2 < t3 < t4）を表している．
まず，2つのスレッドがトランザクションの実行を開始し

（時刻 t1），Thread1が a[0]へ値を代入する（t2）．このと
き，Cache1には a[0]が保持されていないため，主記憶の
0x100番地から始まるデータがキャッシュされ，a[0]の値
が更新される（図 1中 t2-i）．LogTMではアドレス 0x100
番地，および更新される前のキャッシュラインのデータが
ログと呼ばれる領域に退避されるが，図中では省略する．
また，トランザクション内でライトアクセスが発生したた
め，0x100番地に対応するキャッシュラインの writeビッ
トがセットされる（t2-ii）．
次に，Thread2が a[0]と同一キャッシュライン上に存

在する a[2] へ値の代入を試みる（t3）．このとき，一貫性
プロトコルに従って 0x100番地のラインに対する無効化リ
クエストがThread2から送信される（t3-i）リクエストを受
け取った Thread1は 0x100番地に対応するラインの read
および writeビットを参照する．このとき，writeビットが
セットされているため競合として判定され，Thread2に対
して NACKが返信される（t3-ii）．
このように，複数のスレッドがそれぞれ異なるアドレス

に対応する変数にアクセスしたとしても，それらの変数が
同一キャッシュライン上に存在していた場合，競合として
判定されてしまう．
また，スレッドローカルに宣言された異なる変数は通

常，同一キャッシュライン上に配置されることはない．し
かし，それらの変数のためのメモリ領域がmalloc()により
一次元のヒープ領域から確保される場合，スレッドローカ
ルに定義された異なる変数や，スレッドローカルな変数と
グローバルな変数とが，同一キャッシュライン上に存在す
る可能性がある．
ここで，LogTMでは，NACKを受信したすべてのスレッ
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図 3 同一キャッシュライン上の変数アクセスを許可

ドはストールすることで一時的に実行を停止する必要があ
るため，これが性能の悪化を引き起こす可能性がある．本
稿では，本来競合ではないアクセスにより発生するストー
ルを false stallと呼ぶ．なお，この false stallはトランザ
クションの範囲内だけでなくトランザクションの範囲外で
も発生する可能性がある．
そこで，既存のハードウェアを拡張し，メモリ上に配置

されたデータに対して細粒度で競合を検査する手法を提案
する．これにより，異なる変数に対するメモリアクセスを
判別し，本来競合ではないアクセスが競合として検出され
てしまうことを防止する．

4.2 競合検査の動作モデル

提案する競合の検査手法について，図 2に示すトランザ
クションを含むプログラムを， 図 3（a）に示す 2つのス
レッドがそれぞれ実行する例を用いて説明する．このプロ
グラムが実行されると，まず 2つのスレッドはトランザク
ションを開始し（t1），続いて Thread1が a[0]へ値を代
入する（t2）．すると，0x100番地のデータがキャッシュさ
れ，a[0]の値が更新される（図 3中（a）t2）．
次に，Thread2が a[2]へ値の代入を試みる（t3）．する
と，Thread1が持つ 0x100番地のキャッシュラインを無効
化するリクエストが送信される（t3-i）．このとき，既存手
法では，リクエストには無効化するキャッシュラインラ
インアドレス 0x100 の情報が含まれているが，アクセス
する a[2]のアドレス情報は含まれていない．そのため，
Thread1は a[2]に対するアクセスが，本質的に競合であ
るかどうかを検査することができない．そこで，提案手法
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ではリクエストを送信すると同時に，a[2]のアドレスも
Thread1へ送信する．さらに，Thread1は予め，トランザ
クション内で発生したリードおよびライトアクセスの有無
に関する情報を保持しておき，リクエストと a[2]のアド
レスを受け取った際にこれを参照することで，a[2]との
競合を検査する．
この例では，Thread1は a[2]に対しリードおよびライ

トアクセスしていないため，Thread2による a[2]へのアク
セスとは競合しないと判定される．したがって，Thread1
は既存の一貫性プロトコルに従って，0x100番地のキャッ
シュラインを無効化し（図 3（b）t3-ii），Thread2に対し
て ACKを送信し（t3-iii），キャッシュラインをライトバッ
クする（t3-iv）．その後，Thread2は 0x100番地のライン
をキャッシュし，a[2]の値を更新する（t3-v）．

4.3 アボート時の操作

LogTM ではトランザクションをアボートさせる場合，
ログに退避された値を元のメモリアドレスへ書き戻すこ
とで，トランザクション内で更新した値を更新前の状態に
復元する．このとき，ログ領域に退避されたキャッシュラ
インのデータが全て復元されるため，他のスレッドで更新
された同一ライン上の変数の値も，ログに退避された値
で上書きされてしまう．これは，既存の競合検出方法では
キャッシュライン単位で他のスレッドからのアクセスを制
御しており，トランザクション中でライトアクセスされた
ラインが他のスレッドにアクセスされることを考慮してい
ないためである．そこで，提案手法では自身のトランザク
ション内で更新した値のみを書き戻すことで，キャッシュ
の一貫性を保持する．

5. 実装

本章では 4章で提案した競合検出と，アボート時の操作
を実現するために必要なハードウェア，およびそれらの動
作について説明する．

5.1 ハードウェア拡張

本提案手法では，細粒度で競合を検査する必要がある
キャッシュラインに限定して，リードおよびライトアクセ
ス情報を記憶するための小容量のハードウェアを各コアに
追加する．これを R/W テーブルと呼ぶ．また，キャッ
シュラインから R/Wテーブルへ一意にアクセスできるよ
うに，R/Wテーブルのインデクスを保持する Ptrフィー
ルドをキャッシュの各ラインに追加する．
これらの機構を追加したハードウェア構成を図 4に示
す．R/Wテーブルでは，既存手法で競合検査の対象であっ
たキャッシュラインというメモリブロックを，提案手法で
はN 個に分割する．そして，分割後の各要素を競合検査の
最小単位として扱うことで，ひとつのキャッシュライン上
に存在する N 個のチャンクに対する競合を検査すること
ができる．この R/Wテーブルは，キャッシュタグを記憶

Core

Cache
Tag Data R W Ptr

…

R/W Table

00

01

:

Tag
R Wmy Wother

#0 #N-1・・・ #0 #N-1・・・ #0 #N-1・・・

図 4 提案するアーキテクチャ構成

Core1

Thread1

00

Tag
R1 W1

my W1
other

0x100 0 0 0 0 1 0 0 0 1 0 0 0

#0#1 #2 #3#0#1 #2 #3 #0#1 #2 #3

R/W Table1

Tag

0x100

Data R W Ptr

39 68 52 49 0 0 00

Cache1

Core2

Thread2

00

Tag
R2 W2

my W2
other

0x100

#0#1 #2 #3#0#1 #2 #3 #0#1 #2 #3

R/W Table2

Tag Data R W Ptr

Cache2

Shared Memory
Data

13 68 52 49

Address

0x100-0x10Ca[0-3]

(t2-i) Update

(t2-ii) Record Entry

図 5 R/W テーブルのエントリを登録

する Tag，リードアクセス情報を記憶する R，自コアに割
り当てられたスレッドが実行するトランザクション内のラ
イトアクセス情報を記憶するWmy，他スレッドで実行され
るトランザクション内で発生したライトアクセス情報を記
憶するWother フィールドを持つ．R，Wmy およびWother

は，それぞれのアクセス情報を保持するための N ビット
（#0～#N − 1）のレジスタにより構成される．

5.2 R/Wテーブルのエントリ登録

提案手法では競合が発生したラインのみを R/Wテーブ
ルで管理する．しかし，競合が発生するキャッシュライン
を判定するためには，静的にプログラムを解析し，競合す
る可能性のある変数を事前に検出する必要がある．
そこで提案手法では，過去に一度でも競合が発生した

キャッシュラインをR/Wテーブルによる管理対象とする．
このため，あるキャッシュラインで最初に発生した競合に
限り，そのアクセスを既存手法と同様にライン単位で検出
する必要があるが，静的解析のためのコストは不要となる.
なお，1度目の競合時には，false stallが発生する可能性
があるが，以降では同じキャッシュラインにおいて細粒度
で競合を検査することができるため，性能に大きな影響を
与えないと考えられる．このとき，2度目以降の競合でそ
のラインを R/Wテーブルにより管理するために，1度目
の競合の時点で当該ラインの Ptrに R/Wテーブルのイン
デクスがセットされる．
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ではここで，2 つのスレッドが異なるトランザクショ
ンを実行する例を図 5に示す．図 5中の Thread1および
Thread2はそれぞれ 4.1節 図 2のトランザクションを実行
するとする．なお，分割数N = 4とし，16Bytes のキャッ
シュライン上に int型のデータが 4つ保持される場合を考
える．
まず，2つのスレッドでトランザクションの実行が開始
される（t1）．その後に Thread1上で a[0]への代入が実
行され（t2），a[0] の値が更新される（t2-i）．このとき，
0x100番地のキャッシュラインの Ptrがセットされている
とすると，このラインに対する競合が過去に発生しており，
これ以降 R/Wテーブルにより競合を検査する必要がある
ことがわかる．そこで，R/Wテーブルのインデクス 00に
対してエントリを登録する（t2-ii）．登録するエントリに
はラインの持つ Tagがセットされる．そして，変数に対
応した R0，Wmy

0 フィールドをセットする．この例では，
Thread1は a[0]にライトアクセスするため，Wmy

1 [#0]に
のみ 1がセットされ，Wmy

1 [#1]～Wmy
1 [#3]には 0がセッ

トされる．また，この時点ではまだ 0x100 番地のキャッ
シュラインは他のトランザクションからアクセスされてい
ないため，Wother

1 フィールドには 0がセットされる．

5.3 R/Wテーブルのエントリ参照による競合の検査

提案手法では，リクエストを受け取ったときに，そのラ
インに対応する R/Wテーブルエントリが存在していたな
らば，細粒度で競合を検査する．ここで, 前述した図 2の
トランザクションを実行する例を再び考える．現在，t2ま
で進行しているとし，続いて，Thread2が a[2] に対して
値の代入を試みるとする（t3）．このとき，図 6（a）で示
されるように，a[2]のアドレスを付加した無効化リクエ
ストが Thread2 から送信される（t3-i）．ここで，リクエ
ストを受け取った Thread1の R/Wテーブルには，0x100
番地のラインに対応するエントリが存在しているため，そ
のエントリを参照することで競合を検査する（t3-ii）．こ
のとき，a[2] に対応している R1[#2]，Wmy

1 [#2] および
Wother

1 [#2]には 0がセットされているため，競合は検出
されない．したがって，Thread1は 0x100番地を無効化し
（図 6（b）（t3-iii）），同時に 0x100番地の Ptrもクリアす
る．しかし，R/Wテーブルのエントリはクリアされずに
維持される．したがって，もし今後 Cache1が再び 0x100
番地のラインを保持したならば，R/Wテーブル は 0x100
番地の Tagを記憶しているため，該当する R/Wテーブル
のインデクスを Ptrにセットし，以降の競合時に当該エン
トリを参照することができる．
さて，競合の検査はリクエストを受信したスレッドが行う

が，例では 0x100番地のキャッシュラインが無効化された
ため，今後 0x100番地に対するリクエストがThread1に送
信されることがなくなる．したがって，Thread1は 0x100
番地上に存在する変数に対する競合を検査することができ
なくなる．そこで，Thread2は Thread1の実行するトラン
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図 6 R/W テーブルを利用した競合の検査

ザクション内におけるリードおよびライトアクセス情報を
保持することで，Thread1における競合検査の責任を代わ
りに請け負う．そのため，Thread1は Thread2に返信する
ACKに対して，0x100番地のラインに対応するR/Wテー
ブルの R1 フィールドの値，およびWmy

1 とWother
1 フィー

ルドの値の論理和を求めた値を付加する（t3-iv）．以降，
Wmy

1 とWother
1 フィールドの論理和をW1 と呼ぶ．この

ACKが返信される際，Thread1は 0x100番地のラインを
書き戻す（t3-v）．
この後，Thread2は ACKの受信によりそのラインにア

クセスできるようになったことを知るため，そのラインを
キャッシュする（t3-vi）．さらに，Thread2はACKに付加
されたR1およびW1の値により，0x100番地が，過去に競
合が発生したラインであることを知る．そのため，0x100
番地に対する R/Wテーブルエントリを登録し，そのイン
デクスを Ptrに保持し，a[2]に対するライトアクセス情
報をWmy

2 [#2]に記憶する．ここで，Thread1のトランザ
クションで過去に行われたリードおよびライトアクセス
情報を保持するために，Thread2は自身が保持する R2 の
値と受信した R1 の値の論理和およびWother

2 とW1 の値
の論理和を求め，それぞれを R2 とWother

2 に上書きする
（t3-vii）．これにより，以降，他のトランザクション内で発
生した a[0]へのアクセスに対する競合を Thread2が検査
することができる．

5.4 R/Wテーブルのエントリ破棄

R/Wテーブルに記憶されるリードおよびライトアクセ
ス情報は，実行中のトランザクション内で発生した固有の
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Thread1’s Log
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W1
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Data
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Tag

0x100

Data

39 68 52 49

Keep
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図 7 Wmy による書き戻し対象の限定

情報である．そのため，トランザクションがコミットおよ
びアボートされた場合は R/Wテーブル のエントリは全て
破棄される．一方で，Ptrフィールドはクリアされずに維
持される．
また，4.3節で述べたように，アボート時における書き

戻し対象はアボートされるトランザクション内で更新した
変数のみとする必要がある．これを実現するために，ログ
に退避された更新前のキャッシュライン状態に対して，そ
のラインに対応する R/WテーブルエントリのWmy をマ
スキングすることで，書き戻す必要のある値を判別する．
例えば，5.3節で説明した図 6の例におけるThread1が，

図 2の t4 以降にアボートされたとする．このとき，アボー
トにより書き戻すラインのデータに対して，Wmy

1 フィー
ルドの値により図 7のようにマスクすることで，Thread1
のトランザクション内で更新された a[0]の値のみを復元
することができる．

6. 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，それを実現するためのハードウェアコストおよ
びオーバヘッドを概算する.

6.1 評価環境

これまで述べた拡張を HTMの一実装である LogTM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
詳細なシミュレーションパラメタを示す．
評価対象のプログラムはGEMS付属のmicrobenchに含

まれる Prioque，Sortedlist に加えて，STAMP[9]ベンチ
マークプログラムから Kmeans，Vacationを用いた．各プ
ログラムの入力を表 2に示す．

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

L1 I&D cache 32 KBytes

ways 4 ways

latency 3 cycle

line size 64 Bytes

L2 cache 8 MBytes

ways 8 ways

latency 34 cycles

line size 64 Bytes

L2 Directory Full-bit vector sharers list

latency 6 cycles

Memory 4 GBytes

latency 500 cycles

Interconnect network 2D mesh topology

link latency 3 cycles

link bandwidth 64 Bytes

表 2 ベンチマークプログラムとその入力
Vacation 64K entries, 4K tasks, 8 queries, 10 rel, 80 users

Kmeans 40/40 clusters, thres. 0.05, 1000 12-dim points

Prioque 8192 ops

Sortedlist 500 ops, 64 length

表 3 各モデルにおけるサイクル削減率
thrs (T2) (T4) 　 (T8) (T16)

4 16.7% 17.5% 17.4% 17.1%

8 16.9% 16.2% 15.2% 15.2%

16 25.5% 25.7% 25.1% 26.3%

31 47.8% 48.6% 48.4% 48.6%

6.2 評価結果

評価の結果を表 3および図 8に示す．図 8のグラフの
凡例はサイクル数の内訳を示しており，FALSE STALL-
XACTはトランザクションの範囲内で発生した false stall，
FALSE STALL-NONXACTはトランザクションの範囲外
で発生した false stall， XACTは FALSE STALL-XACT
以外のトランザクションの範囲内の実行に要したサイクル
数，NONXACTは FALSE STALL-NONXACT以外のト
ランザクションの範囲外の実行に要したサイクル数をそれ
ぞれ示している．
各ベンチマークプログラムを 4，8，16，31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 5本のグラフで表している．ただし，STAMPは 2の
冪乗数のスレッドでしか動作しないため，STAMPに限り
4，8，16スレッドで評価した．5本のグラフはそれぞれ左
から順に
(B) 既存モデル（ベースライン）
(T2) 提案モデル：キャッシュライン 2分割（N = 2）

c© 2012 Information Processing Society of Japan 7

Vol.2012-ARC-201 No.1
2012/8/1



情報処理学会研究報告
IPSJ SIG Technical Report

0

0.2

0.4

0.6

0.8

1

1.2

FALSE-STALL-XACT

XACT

FALSE-STALL-NONXACT

NONXACT

(B) Traditional LogTM
(T2) New Conflict Detection w/ R/W Table (N=2)

(T4) New Conflict Detection w/ R/W Table (N=4)
(T8) New Conflict Detection w/ R/W Table (N=8)

4thr. 8thr. 16thr. 31thr. 4thr. 8thr. 16thr. 31thr. 4thr. 8thr. 16thr. 4thr. 8thr. 16thr.

Prioque Sortedlist Kmeans Vacation
GEMS microbench STAMP

R
at

io
 o

f 
cy

cl
es

(T16) New Conflict Detection w/ R/W Table (N=16)

図 8 評価結果

(T4) 提案モデル：キャッシュライン 4分割（N = 4）
(T8) 提案モデル：キャッシュライン 8分割（N = 8）
(T16) 提案モデル：キャッシュライン 16分割（N = 16）
の実行に要した総サイクル数を表し，各サイクル数は (B)
の実行サイクル数を 1として正規化した．提案手法につい
ては，キャッシュラインを 2，4，8，16個に分割して競合
検出単位としたものを，それぞれ評価した．
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場合は性能のばらつ
きを考慮しなければならない [10]．したがって，各評価対
象につき試行を 10回繰り返し，得られたサイクル数から
平均値と 95%の信頼区間を求めた．平均値をグラフの縦軸
に，信頼区間をグラフ中のエラーバーで示している．
評価の結果，Prioqueおよび Kmeansでは特にスレッド
数が少ない場合において総実行サイクル数が悪化する場合
が見られたものの，これらの 4 つのベンチマークに対し
FALSE STALL-NONXACTの削減を確認した．結果とし
て，全プログラムを提案モデル (T16)において 16スレッ
ドで実行した場合，平均で 26.3%，89.4%の実行サイクル
数が削減された．

6.3 考察

以下，各ベンチマーク別に詳細な検証を行う．
GEMS microbench
まず，FALSE STALL-NONXACTについて注目すると，

Prioque，Sortedlist 両方のベンチマークにおいて，そのサ
イクル数が削減されていることがわかる．特に，FALSE
STALL-NONXACTの占める割合が非常に大きい Sorted-
listでは，提案手法により大幅にサイクル数が削減された．
また，Sortedlist では提案モデル (T2) でも，より細か

いキャッシュライン分割数の場合とほぼ同量の FALSE
STALL-NONXACTが削減され，総実行サイクル数もこれ
らの提案モデルと同等の結果を得ることができた．この原
因を調査したところ，ライブラリ関数 srandom()内の変数
のために確保された領域と，リスト構造のために確保され
た領域が同一キャッシュライン上に存在しており，前者の
末尾部分がキャッシュラインの前半，後者の先頭部分が同
ラインの後半の領域にそれぞれ配置されていたことが分
かった．これより，少なくとも今回評価したプログラムに
関しては，提案モデル (T16)ほどの細かい単位で競合を検
査する必要がないと考えられる．
一方で，Prioque を 8 スレッドで実行した場合には，

XACTが増大する傾向が見られた．この原因を調査した結
果，既存モデル (B)に比べてストールサイクル数が増大し
ていることが分かった．これは，本提案手法により FALSE
STALL-NONXACTの発生を防止したことで，トランザク
ション外でスレッドが停止することがなくなり，トランザ
クション実行の並列度が増加したことで，却って競合が発
生しやすい状態が生まれたためであると考えられる．
また，Prioqueでは 4スレッドで実行した場合に NON-

XACTの増加が見られた．これは，トランザクション外を
実行中のスレッドが L1キャッシュミスを頻発させていた
ことが原因であった．共有状態にあるキャッシュラインへ
の書き込みが発生した場合，キャッシュ・コヒーレンス・
プロトコルに従い，そのキャッシュラインを共有している
コアは当該ラインに対する無効化要求を受信する．ここ
で，提案手法により競合検出単位を細粒度化することで，
異なるデータが同一ライン上に存在する場合でも，そのよ
うなデータへのメモリアクセスが成功するようになる．こ
の場合，以前そのラインを共有していたコアの実行するス
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表 4 (T16) における R/W テーブルの使用エントリ数

GEMS /thrs 最大 平均 STAMP /thrs 最大 平均

Prioque /4 11 10.1 Kmeans /4 12 9.7

/8 11 8.8 /8 12 10.9

/16 10 8.9 /16 13 11.0

/31 11 8.0 - - -

Sortedlist/4 3 3.0 Vacation/4 17 14.0

/8 3 3.0 /8 20 16.0

/16 3 3.0 /16 21 16.4

/31 3 3.0 - - -

レッドが，再び，既に無効化された当該ライン上のデータ
へアクセスする場合には，L2キャッシュからの無駄なデー
タ転送が必要となる．したがって，R/Wテーブルによる
管理対象とされたラインへのメモリアクセスの成功が，L1
キャッシュミスの増加の原因であると考えられる．
STAMP

Vacation では，FALSE STALL-NONXACT，および
FALSE STALL-XACTを解消したことで実行サイクル数
の削減を達成した．結果として Sortedlist同様、各キャッ
シュ分割数の場合で false stallによるサイクル数がほぼ同
量削減されていることが分かる．R/Wテーブル上で管理
される変数の配置されるアドレスを詳細に調査したとこ
ろ，Vacationではスレッドローカルに定義された異なる変
数が，同一キャッシュライン上のある程度離れた位置に配
置されており, これが FALSE STALL-NONXACTを発生
させていることが分かった.
このようなデータ構造はある程度の大きさを有している

ため，キャッシュラインサイズの 1/2 程度の大きさのブ
ロックを最小単位とするだけで，誤った競合検出を抑制す
るのに十分であったと考えられる．
一方で，Kmeansでは FALSE STALL-XACTの削減も

認められたが，そもそも総実行サイクル数に占める割合が
小さいため，削減されたことによる影響は少なかった．

6.4 ハードウェアコスト

提案手法を実現するため，R/Wテーブルには，競合が
発生したキャッシュラインの数だけのエントリが必要と
なる．そこで提案モデル (T16)で実行した場合の各プログ
ラムにおいて，R/Wテーブル ひとつ当たりに使用された
エントリ数を調査した．この結果を表 4に示す．これよ
り，最大で 21エントリあれば，全てのプログラムにおい
て R/Wテーブルが溢れることなく false stallを防止する
ことができることが分かる．ここで，R/Wテーブルのひ
とつのエントリ当たりに必要となる Tagは，アドレス幅
W = 64 bit，キャッシュラインサイズ L = 64Bytes であ
る場合，W − log 2L = 64 − log 264 = 58 bitであり，ま
た R，Wmy およびWother はそれぞれ 16 bit である．し
たがって，1つの R/Wテーブルは幅 106 bit深さ 21行の
RAMで構成でき，32スレッドを実行可能な 32コア構成
のプロセッサの場合では R/Wテーブルサイズの総和は約
8.9KBytes と少量である．

表 5 (T16) における R/W テーブルエントリの総参照回数

GEMS STAMP

Prioque 4542.6 Kmeans 187.8

Sortedlist 97.4 Vacation 769.1

6.5 R/Wテーブルエントリの参照コスト

5.3節で述べた R/Wテーブルエントリを参照する際に
は，レイテンシが発生する．そこで，そのオーバヘッドが
性能にどの程度影響するかについて考察する．
まず，R/W テーブルエントリを参照した総回数を C，

R/Wテーブルエントリを 1回参照するためのレイテンシ
を T とすると，その参照コストは C × T として概算でき
る．ここで，提案モデル (T16)において 16スレッドで実
行した場合の R/Wテーブルエントリの総参照回数を表 5
に示す．また，6.4 節で述べた通り，R/W テーブルは約
8.9KBytes の RAM で構成できる．そこで，R/Wテーブ
ルエントリを L1 キャッシュと同レイテンシで参照でき
ると仮定すると，本稿で用いたシミュレーション環境で
は T = 3cycelsとおくことができる．これらより，総参照
回数の最も多い Prioqueについてそのコストを求めると，
4542.6×3 =約 1.3万 cyclesとなる．一方，Prioque/16thrs
の総実行サイクル数は約 600万 cycleであるため，このオー
バヘッドが総実行サイクル数に占める割合は約 0.002%と，
僅かなものであることが分かった．よって今後は，R/W
テーブルの利用効率を改善することで，本手法によるさら
なる速度向上を見込めると考える．

7. おわりに

本稿では，既存の LogTMにおいてキャッシュライン単
位で行っていた競合の検出操作を，R/Wテーブルという
ハードウェアを保持することで細粒度化する手法を提案し
た．これにより，同一キャッシュライン上の異なる変数に
対して，複数のスレッドがアクセスすることで発生する，
本来競合ではないアクセスが競合として検出されてしまう
ことを防止した．

GEMS付属のmicrobench 及び STAMPベンチマークを
用いてシミュレーションにより評価した結果，前述した
競合の誤検出が防止できることを確認した．また，既存の
LogTMに比べて，最大 89.4% ，16スレッドにおいて平均
26.3%の実行サイクル数の削減が確認できた．
今後の課題としては，R/Wテーブルの利用効率向上が
挙げられる．R/Wテーブルには過去に一度でも競合が発
生したキャッシュラインに対応したエントリが登録される
が，以降一度もそのラインで競合が発生しない場合，エン
トリが R/Wテーブルに残り続ける．このような今後参照
されることのない無駄なエントリが増大することで，R/W
テーブルがオーバーフローする可能性があるが，今回提案
した手法では，トランザクションをアボートさせることで
無駄なエントリを含む，全てのエントリを削除していた．
そこで，そのような無駄なエントリの存在を判別し，定期
的に R/Wテーブルから削除する機構を追加することで，
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R/Wテーブルの利用効率を向上させることができると考
えられる．
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