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Starving Writerの解消によるLogTMの高速化
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概要：マルチコア環境における並列プログラミングでは，メモリアクセスの調停には一般にロックが用い
られてきた．しかしロックを使用する場合，デッドロックの発生や並列性の低下などの問題がある．そこ
でロックを用いない並行性制御機構として LogTMが提案されている．LogTMでは possible cycleという
フラグを用いて競合を解決する．しかし，この競合解決手法では starving writerが発生し，長期にわたる
ストールや競合の繰返しにより性能が大きく低下してしまう．そこで本稿では，starving writerの解決手
法を提案する．提案手法の有効性を検証するためにシミュレーションによる評価を行った結果，既存の
LogTMに比べて最大で 18.7%，平均で 6.6%の性能向上が得られることを確認した．
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Abstract: Lock-based thread synchronization techniques are commonly used in parallel programming on
multi-core processors. However, lock can cause deadlocks and poor scalabilities. Hence, LogTM has been
proposed and studied for lock-free synchronization. To solve conflicts, LogTM uses a flag called ‘possi-
ble cycle.’ However, the performance can decline with some conflict patterns. This paper proposes a method
for dynamically changing the priority of threads to solve the conflict patterns. Our model reduces the number
of aborts and recurrence of aborts. The result of the experiment shows that the proposed method improves
the performance 18.7% in maximum and 6.6% in average.
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1. はじめに

現在一般的となったマルチコア環境では，複数のプロ

セッサ・コア間で単一アドレス空間が共有されるプログラ

ミングモデルが多く用いられる．このようなプログラミン

グモデルでは，共有リソースに対する競合を解決する必要

があり，その排他制御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，デッドロックの発生

やロック操作のオーバヘッド増大にともなう並列性の低下
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などの問題が起こりうる．さらに，各プログラムに最適な

ロックの粒度を設定することは困難であるため，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 [1]が提案されている．

トランザクショナル・メモリのハードウェアによる一実

装である LogTM [2]では，クリティカルセクションを含む

一連の命令列として定義されるトランザクションが投機的

に実行される．そして，処理のアトミシティを保つために，

あるトランザクションで発生したメモリアクセスが他のト

ランザクションで発生したメモリアクセスと競合するか検

査される．競合が検出された場合はトランザクションをス

トールさせるが，複数のトランザクションにおいてストー

ルが発生するとデッドロックとなる可能性があるため，い
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ずれかのトランザクションをアボートさせる．

この際 LogTM では，possible cycle と呼ばれるフラグ

を用いてアボート対象を選択しているが，この方法では

starving writerと呼ばれるトランザクションが発生するよ

うな競合パターンにおいて性能が大きく低下してしまう．

したがって，本稿ではこの starving writerの発生に着目

し，これによる影響を抑制する手法を提案する．

2. 背景

本章では，トランザクショナル・メモリ（Transactional

Memory，以下TM）の基本概念およびTMのハードウェ

ア実装（HTM）の 1つである LogTMについて説明する．

2.1 TMの基本概念

TM におけるトランザクションは，クリティカルセク

ションを含む一連の命令列として定義され，以下の 2つの

性質を満たす．

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，すべてのス

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，もしくはまったく実行され

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，TMはトランザクション内

のメモリアクセスを監視する．そして，あるトランザク

ション内でアクセスされたメモリアドレスと他のトランザ

クション内でアクセスされたメモリアドレスが同一であっ

た場合，これを競合として検出する．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中断する．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

ルした場合で，デッドロックが発生したと判断された場合，

片方のトランザクションの実行結果を破棄するアボートを

行う．そしてトランザクション開始時点の状態を復元し，

トランザクションを再実行する．一方でトランザクション

の終了まで競合が発生しない場合は，トランザクション内

で実行された結果をメモリに反映させるコミットを行う．

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，ロック

を用いる場合よりもプログラムの並行性が向上する．また，

プログラマはロックの粒度を考慮する必要がなくなり，容

易に並列プログラムを構築できる．

2.2 HTMの設計方式

トランザクション内のアトミシティを保つために，TM

ではトランザクション内で実行される命令におけるメモリ

アクセス競合の有無を検出する必要がある（conflict detec-

tion）．この競合検出は，そのタイミングによって以下の 2

つの方式に大別される．

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

われたアクセスに関して競合が発生していないか検査

する．

また，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可能性があるため，アクセスする

データのバージョン管理（version management）が必要で

ある．これも以下の 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

ピーが必要となるため，オーバヘッドが大きくなる．

まず競合検出については，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．

一方バージョン管理については，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

らないアボート時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

スケジューリングを改善しアボートの発生自体を抑制する

ことで性能を向上させることができる余地が大きいと考え

られる．

よって本稿では，eager方式どうしを組み合わせた実装

の 1つである LogTMをターゲットとする．

2.3 LogTM

本節では，HTMの一種であり本稿で提案する手法のター

ゲットとなる LogTMについて述べる．

2.3.1 データのバージョン管理

我々がターゲットとする LogTMは，仮想メモリ領域を

用いることで eager version managementを実現している．

LogTMはログと呼ばれる仮想メモリ領域をスレッドごと

に割り当て，トランザクション内のストア命令によって上

書きされる前の値とそのアドレスをこのログに退避させ
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る．一方でストア命令の結果はメモリに書き込まれる．

ここで投機実行が失敗した場合はアボートを行い，ログ

に保存されているすべての値をメモリに書き戻すことでト

ランザクション開始時点の状態を復元する．一方で，投機

実行が成功した場合はコミット操作を行うが，すべての更

新はすでにメモリに反映されているため，ログの走査や退

避した値の書き戻しなどのメモリアクセスは必要なく，ロ

グの内容を破棄するだけでよい．

2.3.2 競合検出

LogTMは上述のとおり eager version managementを採

用しているが，この競合検出のためにキャッシュライン上

に新しく readビットおよび writeビットを追加している．

この readビットと write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またはライ

トアクセスが発生した場合にそれぞれセットされ，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．

LogTMは一貫性モデルにディレクトリベースの Illinois

プロトコル [3]を採用し，これを拡張することでトランザク

ションを実行する他のスレッドとの競合を監視している．

競合として検出されるのは以下の 3パターンのアクセスが

行われた場合である．

Read after Write（RaW）： 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（WaR）： 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（WaW）： 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

たとえば，あるスレッドがリード/ライトアクセスを行

う場合，トランザクション内の一貫性を保つために，アク

セス対象となるラインに他のスレッドがすでにアクセス済

みであるかどうかをディレクトリに対して問い合わせる．

すでにアクセスされていた場合，コヒーレンスリクエスト

を当該スレッドに送信する．このリクエストを受信したス

レッドは，どのメモリアドレスへのアクセスが行われよう

としているのか知ることができ，当該キャッシュライン上

の readビットおよび writeビットを参照することで競合を

検出することができる．競合が検出されなかった場合は，

リクエスト送信者に対して ACKが返信される．一方で競

合が検出された場合は NACKが返信される．NACKを受

信したスレッドは競合の発生を知り，競合相手のトランザ

クションが終了するまで一時的に実行を停止するストー

ルを行う．ストールしているトランザクションは同じアド

レスに対するリクエストを送信し続ける．競合相手のトラ

ンザクションが終了した場合，そのスレッドから ACKが

返信されるため，ストールしているトランザクションは相

手の終了を検知して実行を再開できる．

しかし図 1 で示すように，複数のアドレスで競合が発

生（時刻 t3および t5）するとデッドロック状態に陥る場

図 1 LogTM におけるトランザクションの競合解決

Fig. 1 Conflict resolution on LogTM.

合がある．この例では，2つのスレッド thr.1 と thr.2 がそ

れぞれトランザクション Tx.X と Tx.Y を投機的に実行し

ている．まず，thr.1 が Tx.X の実行を開始した後に thr.2

が Tx.Y の実行を開始する．そして先に thr.1 が ST Aを

実行し，その後に thr.2 が ST Bを実行済みである場合を考

える．その後 thr.1 が LD Bを実行しようとする際，thr.1

は他のスレッドに対してアクセスリクエストを送信する

（t1）．これを受信した thr.2 は競合の発生を検知するため

NACKを返信し，NACKを受信した thr.1 はストールす

る（t3）．なお図中では省略しているが，thr.1 はアクセス

の許可を受けるまで定期的にリクエストを送信している．

この後，thr.2 が LD Aを実行しようとする（t4）と，thr.2

は thr.1 と競合してお互いの実行を制止し合う結果となり，

デッドロック状態に陥ってしまう．

そこで LogTMでは，Transactional Lock Removal [4]の

分散タイムスタンプに倣った方法を採用している．具体的

には，まず図 1 の時刻 t2で示すように，自身より早くトラ

ンザクションを開始したスレッドに NACKを返信すると

possible cycleと呼ばれるフラグをセットする．そして，

このフラグがセットされている状態で，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

ると，デッドロックを回避するためにアボートする（t5）．

こうして，開始時刻の遅いトランザクションが，アボート

の対象として選択される．Tx.Y をアボートした thr.2 は

トランザクション開始時の状態を復元し，トランザクショ

ンを再実行する（t6）．また，thr.2 が Tx.Y をアボートし

たため，thr.1 は Bにアクセスできるようになり，Tx.X の

ストール状態が解消される（t7）．

2.3.3 競合の抑制

LogTMでは，競合の発生を抑制するために exponential
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backoff およびmagic waitingという手法が実装されて

いる．Exponential backoffは，トランザクションをアボー

ト後，再実行開始までの間，ある時間だけ待機する手法で

ある．この待機時間については，アボートが発生するたび

に指数関数的に増大させることで，競合の再発を抑制して

いる．なお，この待機時間はコミット時に初期化される．

一方 magic waitingは，アボートした後，その競合相手

がコミットするまで実行を再開せず待機し続けることで，

完全に競合を防ぐ手法である．複数のスレッドと競合した

場合には，相手から受信したリクエストまたは NACKか

ら相手のトランザクション開始時刻を取得し，その時刻が

一番遅いスレッドがトランザクションをコミットするまで

待機する．なお，これらの手法を用いた場合，待機してい

るスレッドが遊休状態となるため，並列度が低下するとい

う問題がある．

3. 関連研究

トランザクションの途中から再実行することにより，そ

の地点までの再実行を省略する部分ロールバック [5]に関

する研究や，適切なスレッド数を動的に設定する研究 [6]

など数多くの LogTMに関する研究が行われている．前者

の手法を改良した伊藤らの研究 [7]では，競合を起こした

命令のプログラムカウンタの値を記憶し，再度そのプログ

ラムカウンタに該当する命令を実行する際，その位置を再

実行開始位置（チェックポイント，CP）として設定するこ

とで，再実行命令数の削減を可能にしている．また，既存

の LogTMでは CPの作成数に制限があったが，その制限

をなくす手法も提案している．しかし，LogTMで標準的

な possible cycle flagを用いる方法ではなく，競合発生時

に即座にトランザクションがアボートする，よりアボート

が発生しやすいベースラインモデルに対する高速化で評価

している点や，評価に対する考察が少なく，改良モデルの

ベースとしているWaliullahらの手法 [8]との比較評価も

なされていないため，提案手法がどのように性能に寄与し

たのかが不明である点など，さまざまな問題がある．

一方後者のスレッド数を動的に制御する研究では，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アボート回数を削減し，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

ヘッドや，実装に必要なハードウェアコストについて評価

していない．また，評価に用いたベンチマークプログラム

が 1つのみであり，効果の汎用性も明らかではない．

なお，部分ロールバックを適用した場合，実行再開後，競

合しやすいアドレスにアクセスする箇所まで到達するのに

要する時間が短縮されるため，LogTMのスケジューリン

グでは競合がより再発しやすくなる．一方，後者の研究の

ようにスレッド数を減少させなくても，スケジューリング

の改良次第では並列度を高く保つことができる可能性もあ

図 2 Starving writer の発生

Fig. 2 An example of a starving writer.

る．したがって，本稿では，まずはスレッドのスケジュー

リングに着目することで，従来の問題の解決を目指す．

4. Starving Writer解消手法

本章では，starving writerと呼ばれるトランザクション

の発生が既存手法の性能に影響を与えることについて述

べ，これを解決する提案手法について説明する．

4.1 既存手法の問題点

LogTMでは，ある特定の競合パターンが発生すると著

しく性能が悪化する場合がある．その競合パターンの 1つ

に大きく関わっているのが starving writer [9]と呼ばれ

るトランザクションの発生である．これは，ストア（ST）

を実行するトランザクション（writer）が，ロード（LD）

を実行する複数のトランザクション（reader）により妨げ

られ続けることにより発生する．

いま図 2 のように，3つのスレッド（thr.1～3）が，それ

ぞれトランザクションを実行する例を考える．なお，thr.1

および thr.3 は同じトランザクションTx.X を実行し，thr.2

は Tx.X で LDされるアドレス Aに対する STを含むTx.Y

を実行するとする．まず thr.1 が LD Aを実行済みの状態

で，thr.2 が ST Aを実行しようとして競合が発生し，Tx.Y

はストールする（時刻 t1）．この場合，thr.1 が Tx.X をコ

ミットもしくはアボートしない限り thr.2 は ST Aを実行で

きない．次に，thr.3 が LD Aを実行しようとするが（t2），

これは 2.3.2 項で述べたいずれのアクセスパターンにも該

当せず，競合は検出されない．これにより，thr.1 および

thr.3 が実行中の 2つのTx.X が，ともにアボートもしくは

コミットしない限り thr.2 は再開することができない状態

となる．この後，thr.1 が thr.2 と競合して thr.1 の Tx.X
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がアボートされた場合（t3）でも，thr.3 がすでにアドレス

Aにアクセスしているため，thr.2 は実行を再開できない．

そして thr.1 は Tx.X の再実行後，再度 Aにアクセスして

しまう．このように，同一アドレスに対する LDを実行す

るスレッドが複数存在することで，当該アドレスに対する

STを実行しようとしているスレッドが飢餓状態（starving

writer）となる．実際には，さらに多くのスレッドが LD

を実行している場合が多く，それらすべてのスレッドがト

ランザクションをアボートあるいはコミットしてリソース

を解放しない限り，STを実行しようとしているスレッド

は再開することができない．

この競合パターンは 2.3.3 項で述べた exponential back-

off または magic waiting によって対処可能である．しか

し，exponential backoffではアボートしたトランザクショ

ンが一時的にしか待機しないため，starving writerが解決

されるまでに何度もアボートを繰り返してしまう．これを

避けるために backoff待機時間の増大率を大きくすること

も考えられるが，starving writerに関与している reader数

に応じた増大率を設定しなければ，無駄な待ち時間が発生

し性能が著しく低下してしまうおそれがある．また，これ

ら readerはアボートなどによりつねにその数が変動するた

め，reader数を把握し続けることも一般に容易ではない．

一方 magic waitingでは，アボートを繰り返していない場

合にも待機し続けてしまい並列度が低下してしまう．

そこで本稿では，starving writerによってアボートが繰

り返される場合に，アボートしたトランザクションを一時

停止させ，starving writerを解消する手法を提案する．

4.2 提案モデルとその動作

前節で述べた starving writerの発生を抑制するために，

readerが writerを競合相手としてある条件を満たすような

アボートを繰り返す傾向を見せた場合，その readerの実行

にmagic waitingを適用し，相手 writerを優先的にコミッ

トさせる手法を提案する．

さて，starving writerはWaR競合パターンが存在する

場合に発生する．また，2.3.2 項で述べたように，アボート

処理までに少なくとも 2つのキャッシュラインで競合が発

生する．これらをふまえ本節では，starving writerが発生

したと判断する条件セットを 3種提案し，それぞれを用い

た場合の動作モデルについて説明する．

モデル 1：同一 writerとの競合アドレスの組が一致

あるトランザクションが以下に示す 2つの条件をともに

満たす場合，競合相手を starving writerであると判定し，

自身にmagic waitingを適用することでその相手 writerを

優先的にコミットさせる．

• 条件 I：自身が LD済みのアドレスに対して他スレッ

ドが ST要求を発行することによりWaR競合が発生

• 条件 II：同一の writerとの間の競合によって発生し

図 3 Starving writer 発生時の動作モデル

Fig. 3 Proposed model with a starving writer.

た，直近の過去 2回のアボートに関与したアドレスの

組が一致

なお，アボートが発生するためには，2.3.2 項で見たよ

うに possible cycleフラグをセットする原因になった競合

と，アボートの直接的な引き金となった競合の 2つのアド

レス競合が必要であるが，条件 IIの「アボートに関与した

アドレスの組」とは，これら 2つの競合それぞれにおける

対象アドレスの組を指す．

これら 2つの条件について図 3の starving writerが発生

する場合の例を用いて説明する．例ではまず thr.2（reader）

が LD Bを実行し，次に thr.1（writer）が ST Bを実行しよ

うとして競合が発生する（時刻 t1）．これはWaR競合で

あるため，条件 Iを満たす．その後 thr.2 が実行する Tx.Y

は，thr.1 によって 2度アボート（t2および t3）させられて

おり，アボートに関与したアドレスの組合せがともに {B,
A}となっている．したがって条件 IIを満たす．このよう

に両方の条件を満たした場合，STを実行しようとしていた

トランザクションを starving writerであると見なし，LD

を実行していたスレッドに対して 2.3.3 項で述べた magic

waitingを有効にすることで，starving writerとなってい

たトランザクションを優先的に実行させる．

モデル 2：同一 writerとの競合アドレスが一致

ある writerトランザクション Tx.W が，ある readerト

ランザクション Tx.Rにストールさせられて starving状態
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にあるとき，Tx.W は終始ストールし続けているとは限ら

ず，他の第 3者のトランザクションとの競合によりアボー

トさせられてしまう場合もある．この場合 Tx.W は再実行

されるが，制御フローの変化などにより，Tx.R との再競

合の際に，possible cycleフラグをセットする原因となる競

合アドレスが前回とは異なる場合もありうる．このような

場合も解決するために 2つめのモデルとして，モデル 1の

条件 IIを以下のように緩和したものを考える．

• 条件 II′：同一の相手による直近の過去 2回のアボー

トにおいて，そのアボートに直接関与するアクセス対

象アドレスが同一

すなわち，possible cycleフラグをセットする原因となっ

たアクセス対象アドレスの一致を必要としないよう，条件

IIを変更する．これと，モデル 1の条件 Iを併用すること

で，starving writerを解消する．

図 3 の例では，Tx.Y のアボートはともにアドレス Aへ

のアクセス（t2および t3）を直接的な原因として発生して

いるため条件 II′ に該当し，thr.2 にmagic waitingが適用

される．

モデル 3：任意 writerとの競合アドレスが一致

同じアドレスに対するWaR競合は，異なる複数のwriter

との間で発生する可能性は少ないと考えられる．したがっ

てモデル 2に対し，競合相手を考慮しないように条件を簡

略化した拡張モデルを考える．これを実現するため，モデ

ル 2の条件 II′ において，競合相手に関する部分を次のよ

うに緩和する．

• 条件 II′′：競合相手を問わず，直近の過去 2回のアボー

トにおいて，そのアボートに直接関与するアクセス対

象アドレスが同一

なおモデル 2と同様に，モデル 1の条件 Iを併用する．

5. 競合の再発検知機構

本章では，前章で述べた提案モデルを実現するにあたり

必要なハードウェアおよびその動作モデルについて述べる．

5.1 ハードウェア拡張

4.2節で述べた提案モデルを実現するため，既存のLogTM

を拡張して以下に示す 3つの機構を各コアに追加する．

WaR flags： 競合パターンWaR 発生の有無を記憶す

る．自スレッドがすでに LDを実行済みであるアドレ

スに対し，他スレッドが STを実行しようとした際の

競合発生時にセットする．総スレッド数 nに対して n

bit必要であり，アボートおよびコミット時にクリア

される．

Conflict Table（C-Tbl）： スレッド番号をインデクス

とし，そのインデクスに対応するスレッドとの間に起

こった直近の競合における，対象アドレスを記憶する

表．競合発生時に参照され，現競合の対象アドレスと

比較される．アドレスが一致した場合は後述のM-W

flagsの状態を更新し，一致しない場合は現競合アドレ

スでエントリを上書きする．提案モデル 1は 2つのア

ドレスを条件判定に利用するため，深さ nのこのテー

ブルを各スレッドに 2 つ（C-Tbl1，C-Tbl2）保持さ

せ，競合したアドレスに対して先にアクセスしたのが

自スレッドである場合は C-Tbl1，競合相手スレッド

である場合は C-Tbl2を用いる．なお，テーブル内の

情報はコミット時のみクリアされる．提案モデル 2で

は C-Tblは 1つでよく，提案モデル 3では相手スレッ

ドを区別しないため C-Tblは 1つかつ深さ 1でよい．

Magic Waiting flags（M-W flags）： Magic waiting

を有効にするかどうかを示す 2n bit からなるビッ

ト列で，各スレッドに対して 2ビットずつ使用する．

C-Tbl1で比較したアドレスが一致した場合は 1ビッ

ト目，C-Tbl2では 2ビット目のビットをセットし，ア

ボート時にこれら 2つのビットが両方セットされてい

る場合，magic waitingを有効にする．コミットおよ

びアボート時にクリアされる．なお提案モデル 2およ

び 3では，M-W flagsは各スレッドに 1 bitでよい．

nスレッドを実行可能な nコア構成のプロセッサの場合，

1コアあたりに必要となるWaR flagsは n bit，またM-W

flagsは 2nbitであり，あわせて 3nbitと少量である．ま

た C-Tblについては，幅 64 bit深さ n行の RAMで構成で

き，たとえば n = 32では C-Tblサイズの総和は 16 kBと

少量である．

また，提案モデル 2の場合は 4.2 節で述べたように，1

つのアドレスのみを条件に利用するため，C-Tblは 1つ，

M-W flagsは 1 bitとなる．したがってハードウェアコス

トは提案モデル 1の約半分となる．そして提案モデル 3の

場合は，4.2 節で述べたように，競合相手ごとにアドレス

を管理しないため，C-Tblサイズの総和は 256 Bと，ごく

小さいものとなる．

5.2 動作モデル

図 4 の starving writer が発生する場合の例を用いて，

thr.2 における提案モデル 1のハードウェア動作を説明す

る．まず，thr.2 が LD Bを実行し，その後に thr.1 が ST B

を実行しようとした場合，WaRパターンの競合が検出さ

れる（時刻 t1）．したがって thr.2 では，競合相手のスレッ

ド thr.1 に対応するWaR flagsがセットされ，スレッド番

号 1をインデクスとして C-Tblが参照される．なお，今回

競合が発生したアドレス Bに先にアクセスしたのは thr.2

であるため，C-Tbl1が参照される．ここでは，C-Tbl1[1]

にはアドレスが未登録であるため，Bが登録される．

次に，thr.2 が LD Aを実行し，競合が発生すると（t2），

アドレス Aへ先にアクセスしたのは thr.1 であるため，先

ほどとは別のテーブルである C-Tbl2が参照される．ここ
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図 4 追加したハードウェアの状態変移

Fig. 4 Behavior of additional hardware units.

で thr.1 に対応するアドレスは C-Tbl2にはまだ登録され

ていないため，Aが登録される．そしてデッドロックの発

生を検知したことにより，thr.2 は Tx.Y をアボートする．

なお，アボート後はすべての競合が解決されるため，WaR

flagsはリセットされる．

続いて thr.2 が Tx.Y を再実行し，アドレス Bで競合す

ると（t3），時刻 t1のときと同様にWaR flagsがセットさ

れ，Bがテーブルに登録されているか参照される．今回は

すでに同一のアドレスが登録されているため，M-W flags

の左ビットをセットし，結果 10となる．次に thr.2 が LD

Aを実行し，競合が発生すると（t4），時刻 t3のときと同

様に C-Tbl2が参照される．そして，登録済みのアドレス

と今回競合したアドレス Aとが一致するため，M-W flags

の右ビットをセットする．この結果M-W flagsは 11と両

ビットがセットされている状態になるため，magic waiting

が有効となる．

一方提案モデル 2では，提案モデル 1と比べ C-Tblが 1

つ少なく済み，C-Tbl1への Bの登録および参照の処理が省

略される．また，M-W flagsも 1ビットとなっており，時

刻 t3におけるM-W flagsに対する処理も省略される．最

後に，提案モデル 3は提案モデル 2と比べて C-Tblの構造

が異なるが，2者間によるアボートの繰返し時には提案モ

デル 2と同じ動作となる．しかし，異なるスレッドに対し

て同一のアドレスで競合を繰り返した場合，他の提案手法

表 1 シミュレータ諸元

Table 1 Simulation parameters.

Processor SPARC V9

number of cores 32 cores

frequency 1GHz

issue width single-issue

issue order in-order

non-memory IPC 1

D1 cache 32KBytes

ways 4ways

latency 1 cycle

D2 cache 8MBytes

ways 8ways

latency 20 cycles

Memory 4GBytes

latency 450 cycles

Interconnect network latency 14 cycles

よりも早く magic waitingが有効となる場合があり，より

競合を抑制することが期待できる．このような状況は，あ

る特定の writerトランザクションを複数のスレッドが並列

に実行する場合に考えられる．

6. 評価

前章で述べた拡張を既存の LogTM に実装し，シミュ

レーションによる評価を行った．本章では，その評価結果

を示し考察する．また，LogTMの他の競合解決手法との

比較も行う．

6.1 評価環境

評価には TM の研究で広く用いられている Simics [10]

3.0.31と GEMS [11] 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，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．プロセッサは 32コアの SPARC V9と

し，OSは Solaris10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，SPLASH-2 [12]，および STAMP [13]から

計 12個を使用した．各プログラムに与えた入力パラメー

タを表 2 に示す．

なお，各コアが 1スレッドを実行し，プロセッサ全体で

32スレッドを実行するが，OS用に 1コアを使用するとし，

31スレッドによる評価を行った．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

16スレッドで評価した．また，3 章で述べたように，本稿

ではまずスレッドのスケジューリングに着目するため，部

分ロールバック手法を用いていない．したがって，GEMS

付属の部分ロールバック用テストプログラムである partial

rollbackは評価対象から除外した．
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図 5 実行サイクル数比（GEMS，SPLASH-2，STAMP ベンチマーク）

Fig. 5 Ratio of execution cycles w/ GEMS, SPLASH-2 and STAMP benchmark suites.

表 2 ベンチマークプログラムの入力パラメータ

Table 2 Input parameters.

GEMS

Btree priv-alloc-20pct

Contention config 1

Deque 1024ops 32bkoff

Prioque 8192ops

Slist 500ops 64len

SPLASH-2

Barnes 512BODIES

Cholesky tk14.0

Radiosity -p 31 -batch

Raytrace teapot

STAMP

Genome -g256 -s16 -n16384 -t16

Kmeans -m40 -n40 -t0.05 -p16

Vacation -n2 -q90 -u98 -r16384 -t4096 -c16

6.2 評価結果

図 5 および表 3 に実行サイクル数比，表 4 にアボート

回数の削減率を示す．図 5 のグラフは左から順にそれぞれ

(B) 既存の LogTM．

(S1) 提案モデル 1：同一相手とのWaR競合による直近

2回のアボートにおいて，そのアボートに関わったア

ドレスの組が一致した場合に magic waitingを有効に

するモデル．

(S2) 提案モデル 2：同一相手とのWaR競合による直近

2回のアボートにおいて，そのアボートの直接の原因

となったアドレスが一致した場合にmagic waitingを

表 3 実行サイクル数の削減率

Table 3 Reduced execution cycles.

GEMS SPLASH-2 STAMP all

(S1) 平均 3.9% 5.7% 1.3% 3.9%

最大 8.4% 12.6% 1.9% 12.6%

(S2) 平均 6.7% 10.2% 1.8% 6.7%

最大 17.0% 18.6% 2.3% 18.6%

(S3) 平均 6.6% 10.3% 1.7% 6.6%

最大 17.3% 18.7% 1.9% 18.7%

表 4 アボート発生回数の削減率

Table 4 Reduced aborts.

GEMS SPLASH-2 STAMP all

(S1) 平均 37.1% 25.5% 40.0% 34.2%

最大 76.2% 45.7% 67.7% 76.2%

(S2) 平均 46.6% 44.7% 47.9% 46.3%

最大 86.8% 67.1% 72.9% 86.8%

(S3) 平均 46.1% 45.4% 47.6% 46.3%

最大 86.6% 67.4% 72.9% 86.6%

有効にするモデル．

(S3) 提案モデル 3：競合相手を問わず，直近 2回のWaR

によるアボートにおいて，そのアボートの直接の原因

となったアドレスが一致した場合にmagic waitingを

有効にするモデル．

の実行サイクル数比を表しており，既存手法 (B) の実行

サイクル数を 1 として正規化している．(S1)～(S3) はそ

れぞれ，4 章で述べた 3 つのモデルに対応している．ま

た，凡例は内訳を示しており，Non transはトランザクショ
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ン外，Good trans，Bad transはそれぞれ結果的にコミッ

ト/アボートされたトランザクション内，Aborting，Stall，

MagicWaiting，Barrier，Backoffはそれぞれ，アボート，ス

トール，magic waiting，バリア同期，exponential backoff

に要したサイクル数である．

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

きを考慮しなければならない [14]．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

信頼区間も求めた．信頼区間はグラフ中にエラーバーで表

している．

実行サイクル数に関しては，評価に使用したベンチマー

クプログラムの多くは，本提案手法が解決すべき対象とし

た競合の再発，およびそれにともなうアボートの頻発を含

んでいたため，提案手法によりこれを解決することで性能

が向上した．ただし，Slistに関しては，競合の繰返しがほ

とんど発生しないプログラムであるため，既存モデルとほ

ぼ同等の結果となっている．一方アボートの発生回数に関

しては，表 4 から分かるように大きく削減できており，提

案手法が非常に有効に働いていることが分かる．

プログラムを個別に見ると，まず Contention，Deque，

Genome，Kmeans，Vacationでは，ほぼすべての手法で提

案手法によりわずかに高速化している．これは主にアボー

トの抑制によるもので，アボート回数は既存手法 (B)に対

し最大 72.9%（Kmeans），最低でも 15.1%（Deque）削減さ

れている．また，全実行サイクルに占める magic waiting

の割合は，たとえば Kmeansでは 0.1%以下となっており，

本提案によって新たに加えられた待機処理が短時間で済ん

でいることが分かる．しかしこれらのプログラムでは，元

来アボートが実行サイクルに与える影響は小さかったた

め，高速化率は小さくなっている．

次に，Btree，Prioque，Barnes，Radiosityについては，

アボート回数の削減による Bad transや Abortingサイク

ルの減少，競合自体の削減による Stall サイクルの減少，

アボートの繰返しを抑制したことによる Backoffサイクル

の減少などにより大きく高速化しており，提案手法の有

効性が確認できた．なおこれらのうち Prioqueについては

Magic Waitingが比較的大きいことから，writerが早期に

コミットできたというよりむしろ，magic waitingによっ

て exponential backoffよりも適切な待ち時間が readerに

設定された結果であると考えられる．しかし残りの 3プロ

グラムについてはMagic Waitingはあまり多くを占めてお

らず，writerが従来手法より早期にコミットに至ったこと

の効果が大きいと考えられる．これら 3プログラムについ

て，ストールサイクル数の中でも特に，writerがストアを

実行できずにストールさせられているサイクル数が (B)と

(S3)でどう異なっているかを調査した結果，表 5 に示す

ように (S3)では (B)に対し大きく削減できており，本提

表 5 ストア待ちストールのサイクル数の平均値

Table 5 Average stall cycles for stores.

(B) (S3) reduced

Btree 248,269 110,422 55.5%

Barnes 252,265 119,949 52.5%

Radiosity 239,285 173,493 27.5%

案手法の有効性が確認できた．

なお，これらの中でも Btreeは最も starving writerの影

響を受けるプログラムであるが，starving writer発生時の

アボート抑制および Backoff削減も高速化に寄与している．

Btreeにおいて，手法 (S2)および (S3)のアボート回数を調

査したところ，既存手法に対し 86.8%も削減できているこ

とが確認できた．また，最長のアボート繰返し回数につい

ても，約 1/4程度に削減されていた．

また，Barnesの場合，提案モデル (S2)，(S3)は，既存モ

デル (B)に対し Barrierを約 25%削減している．これは，

既存モデルでは特定のトランザクションがアボートの繰返

しにより遅延することで，バリア同期において他のトラン

ザクションを長期間待機させてしまっていた状況を，提案

モデルで解決できたためであると考えられる．

提案手法による効果が最も大きかった Radiosityについ

ては，提案手法により半数以上のスレッドが一時的にmagic

waitingを有効にする状況が見られた．これはすなわち，非

常に競合を起こしやすい特徴を持つスレッドが存在し，提

案手法によりそのスレッドをコミットまで優先的に進行さ

せることで，既存モデルで発生していたアボートの頻発を

抑制したと考えられる．

一方，Prioqueや Raytrace に見られる傾向として，ア

ボート回数は減少しているものの Bad transサイクルが増

加してしまっていることがあげられる．既存手法ではトラ

ンザクション開始直後にアボートする状況が頻発しており，

個々のアボートで計上される Bad trans も小さいもので

あったが，提案手法では，トランザクション中のより多くの

命令を実行した後にアボートする場合があり，アボート回

数は少ないものの個々のアボートで計上される Bad trans

サイクルが大きくなったためであると考えられる．

結果を総合すると，手法 (S2)，(S3)は (S1)よりも高い

性能を示しており，possible cycleフラグをセットする原

因となった競合アドレスを考慮せず，同アドレス競合によ

るアボートの繰返しを抑制することが重要であることが分

かった．また，(S2)と (S3)には有意な差はなく，競合相

手スレッド別に競合アドレスを記憶する必要性は低いと考

えられることから，ハードウェアコストも軽量である手法

(S3)が最も優れているといえる．

6.3 他の競合解決方式との比較

LogTMで用いられる代表的な競合解決手法は，2.3.2 項
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表 6 アボートおよびストールに関わるサイクル数の比較

Table 6 Execution cycles for aborts and stalls normalized to

the total cycles of (B).

benchmark program (B) (T) (S3)

GEMS Btree 34.1% 9.7% 5.8%

Contention 94.2% 193.9% 90.9%

Deque 24.2% 17.2% 23.7%

Prioque 84.2% 75.7% 46.8%

Slist 0.9% 19.7% 0.4%

SPLASH-2 Barnes 19.5% 9.6% 9.0%

Cholesky 8.3% 1.9% 4.8%

Radiosity 26.1% 5.4% 10.9%

Raytrace 70.1% 70.7% 40.6%

STAMP Genome 43.1% 234.4% 42.2%

Kmeans 16.8% 7.2% 14.4%

Vacation 35.8% 425.9% 33.1%

で述べたように possible cycleフラグを用いてデッドロッ

クを検出するものであり，本稿の提案手法もこれをベース

としている．一方，他の選択肢として，possible cycleフラ

グを用いず，キャッシュリクエスト送信側トランザクショ

ンの開始時刻（タイムスタンプ）が受信側トランザクション

の開始時刻よりも早かった場合に，即座に受信側トランザ

クションをアボートさせる方法がある．これを timestamp

方式と呼ぶ．

この方式は，本稿で提案した手法と同様にトランザク

ションの starvationに着目し，それを抑制する意図を持っ

たものであるが，必要以上にアボートが発生してしまうこ

とで逆に性能に悪影響を及ぼす場合も多いと考えられる．

そこでまず，timestamp方式のモデル（以下 (T) とす

る）について総実行サイクル数を調査し，possible cycle

フラグを用いる既存の LogTMモデル (B)と比較したとこ

ろ，一部性能向上するプログラムも存在したものの，(B)

に対して全プログラムの幾何平均で約 14.8%，算術平均で

約 43.9%の性能低下を引き起こすことを確認した．

次にこの理由を調査するため，全体性能に悪影響を及

ぼす要素であるアボートおよびストールに関わるサイク

ル数が，(B)と (T)でどのように異なっているかを調査し

た．結果を表 6 に示す．ここではまず，アボートに関わる

Bad trans，Aborting，Backoff とストールに関わる Stall

の総和を，性能に悪影響を及ぼすサイクル数であると定義

し，(B)においてこのサイクル数が総実行サイクル数に占

める割合を表の (B)の列に示している．次に，timestamp

方式によって各ベンチマークプログラムを実行した結果か

ら，上記 4項目に要したサイクル数を (B)の総実行サイク

ル数で正規化した値を，(T)の列に示している．同様に，

提案モデル 3の結果も (S3)の列に示した．

まずBtree，Barnes，Radiosityにおいては，(T)は (B)に

対し，これらのサイクル数が (B)の総実行サイクル数比で

約 10%以上減少しており，timestamp方式が possible cycle

方式よりも有利に働くプログラムが存在することが分かる．

一方で，Contentionで約 2倍，Genomeで約 5倍，Vacation

においては約 12倍にまで膨れ上がってしまっており，こ

れが原因でこれらは総実行サイクル数でも (B) に対し，

それぞれ約 2倍，3倍，4.5倍を要していた．このように

timestamp方式では性能が著しく低下してしまうプログラ

ムが存在することも分かった．

一方，提案モデル (S3) では，(T) に有利となっていた

Btree，Barnes，Radiosityで (T)と同等もしくはそれ以上

の削減が実現できていることが分かる．また，(T)では大き

く悪化してしまっていた Contention，Genome，Vacation

においても，わずかながら (B) よりも改善されているこ

とが分かる．さらに，(T) ではあまり改善できていない

Prioqueや Raytraceにおいても (S3)は大きく改善できて

おり，提案モデルの優位性が確認できた．

7. おわりに

本稿では LogTMを拡張し，starving writerに対処する

ための競合抑制手法および競合の再発抑制手法を提案した．

シミュレーションにより GEMS 付属 microbench，

SPLASH-2，および STAMP ベンチマークを用いて評価

した結果，提案手法は競合再発に起因するアボートの繰返

しを抑制することで，結果的にアボートによって破棄され

てしまう実行サイクルや，再実行までの backoffサイクル

を削減することを確認した．その結果，既存の LogTMに

比べてアボート発生回数を最大 86.6%削減することに成功

し，実行サイクル数でも最大で 18.7%，平均で 6.6%の高速

化を実現した．

なお，本稿では競合パターンの 1つである starving writer

の影響に着目したが，LogTMには著しく性能を低下させ

てしまう競合パターンが他にも複数存在する．特に，今回

の評価結果からストールサイクルや backoffサイクルの占

める割合が多いプログラムが存在していることから，今後

これらの要因を調査し，対処方法を検討していきたい．ま

た，magic waitingやストール時における遊休状態コアを

有効活用する手法を検討することも今後の課題である．
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