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命令ウィンドウを大きくすることで，より多くの命令レベルの並列性（ILP:instruction-level par-
allelism）を引き出すことができる．しかし，大きな命令ウィンドウは，命令発行論理の遅延を増加さ
せるという問題がある．そこで，本論文では，2 段に分割した命令ウィンドウでスケジューリングを
行う命令スケジューラを提案する．提案する命令スケジューラでは，1 段目の命令ウィンドウでデー
タ依存を考慮したプレスケジューリングを行い，2 段目の命令ウィンドウから命令を発行する．これ
により，命令発行論理の遅延時間を短く保ったまま，全体の命令ウィンドウのサイズを大きくするこ
とができる．評価の結果，例えば，32エントリの命令ウィンドウを 2段に分割した場合の IPCの低
下率は，SPECfp95 平均で 6.7%であった．しかし，命令発行論理の遅延の削減によるクロック周波
数の向上も考慮すると，SPECfp95 平均では 5.8%命令スループットを向上させることができる．

An Instruction Scheduler with Dependence-based Prescheduling
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Hideki Ando† and Toshio Shimada†

A large instruction window can exploit more instruction-level parallelism (ILP). However,
it increases delay of the issue logic. In this paper, we propose an instruction scheduler whose
instruction window is divided into two portions. The first window preschedules instructions
based on data dependence, and the second window issues instructions into the functional
units. Our scheduler can increase the instruction window without delay increase. Our eval-
uation results show that, for example, the IPC with our scheduler of total 32-entry divided
instruction window is 6.7% lower than that with the conventional scheduler of the same size
of the instruction window on the average of SPECfp95. However, if we consider the clock
frequency improvement due to delay reduction, the instruction throughput increases by 5.8%
over the conventional single instruction window case.

1. は じ め に

スーパスカラ・プロセッサは，命令レベルの並列性

（ILP:instruction-level parallelism）を引き出すことで性能

を改善してきた．より多くの ILPを引き出す方法の一つに，

命令ウィンドウを大きくすることがある．命令ウィンドウを

大きくすれば，プログラムのより広い範囲から並列に実行可

能な命令を見つけることができ，より多くの ILPを引き出

すことができる．しかし，命令ウィンドウを大きくすると，

命令発行論理の遅延が増加するという問題がある．現在，命

令発行論理の遅延はクリティカルパスの 1つとなっており，

クロック周波数の向上を制限する要因となっている．

一般に，遅延時間の影響を緩和する方法として，パイプライ

ン化がある．命令発行論理のパイプライン化の場合，wakeup

論理と select論理をパイプライン化することが考えられる．

しかし，依存関係にある命令を連続したサイクルに発行す

るためには，wakeup/selectを 1サイクルで行わなければな

らない．依存関係にある命令を連続して発行できなければ，
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IPC（instruction per cycle）が大きく低下してしまう．そ

のため，それらを単純にパイプライン化することができない．

本論文では，2段に分割した命令ウィンドウでスケジュー

リングを行う命令スケジューラを提案する．この命令スケ

ジューラでは，デコードされた命令は，まず 1段目の命令ウィ

ンドウに書き込まれる．1段目の命令ウィンドウで移動条件

を満たした命令は，2段目の命令ウィンドウへ移動する．そ

して，2段目の命令ウィンドウから命令を発行する．1段目で

の処理をプレスケジューリングと呼ぶ．このようにして命令

ウィンドウを 2段に分割し，各々で独立した wakeup/select

を行うことで，命令ウィンドウの遅延を，総エントリ数が 2

分の 1である命令ウィンドウと同じにすることができる．し

かし，命令を発行することができるのは 2段目の命令ウィン

ドウだけであるため，総エントリ数が同じである従来の命令

ウィンドウに対して IPCが低下することが予想される．こ

の IPCの低下を抑えるため，プレスケジューリングの際に

はデータ依存を考慮し，実行可能となるまでの時間が短い命

令ほど早く 2 段目の命令ウィンドウに移動させるようにす

る．こうすることで，実行可能となるまでの時間が短い命令

だけが 2段目の命令ウィンドウに存在するようになり，効率

よく命令を発行することができる．これにより，命令ウィン

ドウの分割による IPCの低下を抑えることができる．以上
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により，提案する命令スケジューラは，命令発行論理の遅延

時間を短く保ったまま，命令ウィンドウを大きくすることが

できる．

2章では関連研究について述べる．3章では提案する 2段

分割スケジューラについて説明する．4章では命令発行論理

とその遅延時間について説明する．5 章で評価結果を示し，

最後に 6章でまとめる．

2. 関 連 研 究

命令発行論理の遅延の問題を解決する研究がいくつか行わ

れている．これらの研究は主に，命令発行論理の単純にする

もの，命令発行論理をパイプライン化するもの，命令ウィン

ドウを小さくするものに分けることができる．

命令発行論理を単純化する研究として以下のものがある．

Palacharlaら10) は，命令ウィンドウを複数の FIFOで構成

し，依存関係にある命令は同一の FIFOに挿入する依存ベー

スの命令ウィンドウを提案した．Henryら7) は，命令発行

論理の遅延が log(n)（n = 命令ウィンドウサイズ）のオー

ダで増加する CSP（cyclic segmented prefix）回路を提案

した．五島ら6) は，命令ウィンドウ内の命令間の依存関係を

行列の形で RAMに記憶しておき，この RAMを利用して

wakeup を行う方法を提案した．これらの研究はいずれも，

命令発行論理を単純な回路に置き換えることで遅延を減少さ

せるものである．

命令発行論理の wakeup/select をパイプライン化する研

究として以下のものがある．Starkら12) は，2 つ前の依存

命令による投機的な wakeupを行うことを提案した．Brown

ら2) は，readyとなった命令が selectされる前に，その命令

に依存している命令の wakeup を投機的に行うことを提案

した．いずれの方法も，投機ミスが発生する可能性があり，

回復動作を必要とする．

命令ウィンドウを小さくする研究として以下のものがある．

Canalら4) は，一部の命令だけを命令ウィンドウに保持し，

他の命令は別のバッファに保持する方法（First-use sheme,

Distance Scheme）を提案した．また，プレスケジューリン

グを用いて命令ウィンドウを小さくする研究として以下の

ものがある．Michaudら8) は，命令ウィンドウに書き込む

前に，あらかじめ命令を計算された発行時刻で並べかえてお

くことを提案した．Raasch ら11) は，大きな命令ウィンド

ウを小さな複数の命令ウィンドウに分割し，依存情報と実行

レイテンシをもとに，計算された発行時刻を用いて命令をス

ケジューリングする方法を提案した．これらの方法はいずれ

も，計算された発行時刻が正しく無かった場合（資源競合や

データキャッシュミスが起こった場合）をうまく対応できな

い問題がある．

3. データ依存を考慮したプレスケジューリングを
行う命令スケジューラ

本命令スケジューラは，1段目の命令ウィンドウでデータ

依存を考慮したプレスケジューリングを行い，2段目の命令

ウィンドウから命令を発行する．

フロント
エンド PWIN IWIN 機能

ユニット

移動 発行

1 段目 2 段目

図 1 2 段命令スケジューラ

i1: add $3, $1, $2

i2: sub $4, $2, $3

i3: add $5, $3, $4

$1, $2 は i-ready 

i1

i2 i3PWIN

IWIN

src1 src2 命令

i1

i2

i3

i-ready i-ready i-ready

i-ready p-ready p-ready

p-ready - -

図 2 p-ready，i-ready の例

図 1 にスケジューラの概略図を示す．本論文では，命令

ウィンドウ間の命令の移動を，単に移動と呼ぶ．1段目の命

令ウィンドウは，プレスケジューリングを行うためのもので，

PWIN（presheduling window）と呼ぶ．また，2段目

の命令ウィンドウは，命令の発行を制御するためのもので，

IWIN（issue window）と呼ぶ．フロントエンドでの処

理を終えた命令は，PWINに書き込まれる．PWINの中で

データ依存に基づくある条件を満たした命令は，IWINへ移

動する．理想的には，実行可能となるまでの時間が短い命令

だけが IWINに存在するようになり，効率よく命令を発行

することができる．そのため，命令ウィンドウを分割しつつ

も，IPCの低下を抑えることができる．

本論文では，命令ウィンドウの構成を，(各命令ウィンド

ウのエントリ数)x(命令ウィンドウの段数) で表す．例えば，

16エントリの従来の命令ウィンドウは 16x1となり，PWIN

と IWINが各 16エントリである命令ウィンドウは 16x2と

なる．

3.1 p-readyと i-ready

以降の説明において，命令ウィンドウ内の命令と，その

ソース・オペランド（以下 src）の状態を表す言葉として p-

ready，i-readyを用いる．srcが p-readyであるとは，src

を生成する命令が，PWIN中に存在しないことである．src

が i-ready であるとは，src が利用可能であることである．

i-ready な src は p-readyでもある．また，命令が p-ready

であるとは，全ての srcが p-readyであることである．命令

が i-readyであるとは，全ての srcが i-readyであることで

ある．i-readyな命令は p-readyでもある．また，IWINに

おいて i-readyである命令は，発行可能である，

図 2に p-ready，i-readyの例を示す．i1は，第 1ソース・

オペランド（src1）と第 2ソース・オペランド（src2）がとも

に i-readyであり，命令自体も i-readyである．i2は，src1

が i-readyであるが，src2は依存先の i1が既に IWINに移

動しているので p-readyであるため，命令自体は p-readyで

ある．i3は，src1は p-readyであるが，src2は p-readyで

も i-readyでもないため，命令自体は p-readyでも i-ready

でもない．

3.2 スケジューリングの方法

プレスケジューリングでは，i-readyとなるまでの時間が

長い命令は PWINにとどめ，i-readyとなるまでの時間が短

い命令ほど早く IWINに移動させることが望ましい．そこ

で，p-readyな命令は，そうでない命令よりも i-readyとな
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IWIN
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(a) i1,i2がPWINに存在

i3

i1 i2
i3

i1 i2

(b) i1,i2がIWINに存在

図 3 プレスケジューリングの例

るまでの時間が短いと考え，p-ready でない命令は PWIN

にとどめ，p-readyな命令は IWINに移動させる．

図 3にプレスケジューリングの例を示す．i3は，i1と i2

に依存している．(a)では，i1と i2がまだ PWINに存在し

ているので，i3は p-readyではない．よって，i3を IWIN

に移動させない．(b)では，i1と i2が既に IWINへ移動し

ているので，i3は p-readyである．よって，i3を IWINへ

移動させる．

1サイクルあたりに PWINから IWINへ移動可能な命令

数は資源によって制限される．ここでの資源制約は，IWIN

の空きエントリ数と移動幅（1サイクルあたりに IWINへ移

動可能な命令数の最大値）である．IWINへ移動する命令は，

資源制約を満たすように，あらかじめ決められた優先順位

にしたがって選ばれる．これは，資源制約が異なる以外は従

来の select論理と同じである．命令が IWINへ移動するこ

とによって，その命令に依存しているオペランドが p-ready

となる．これを従来の wakeupと区別するために p-wakeup

と呼ぶ．

命令が IWINに移動した後は，従来の命令ウィンドウと

同様にスケジューリングされる．1サイクルあたりに機能ユ

ニットに発行可能な命令数は資源によって制限される．機能

ユニットに発行される命令は，資源制約を満たすように，あ

らかじめ決められた優先順位にしたがって選ばれる．これは，

従来の select 論理と同じである．命令の実行が完了するこ

とによって，その命令に依存しているオペランドが i-ready

となる．これを従来の wakeupと区別するために i-wakeup

と呼ぶ．

3.3 機 構

2段命令スケジューラの機構について説明する．図 4に概

略図を示す．

PWINと IWINには従来の命令ウィンドウの機構を利用

する．ただし，readyビットを，i-ready ビットと呼ぶこと

にする．また，PWINには，各 src が p-readyであるかど

うかという情報を保持する p-readyビットを付け加える．な

お，p-readyをセットするための CAMは，命令ウィンドウ

を構成する CAMとは別に用意する．

レジスタ・マップ表も従来の機構を利用する．また，それ

とは別に対応する論理レジスタが p/i-readyであるかどうか

という情報を保持する p/i-readyビットを付け加える．

スケジューリングの手順を説明する．

( 1 ) PWINに入る前

命令の srcに対応するレジスタ・マップ表のエントリを参照

し，p-ready ビットと i-readyビットの値を得る．命令のデ

PWIN

IWIN

発行

i-ready
p-ready

オペランド

放送

放送

レジスタマップ表

op

・
・
・

dtag

・
・
・

stag

・
・
・

i-ready

・
・
・

p-ready

・
・
・

stag

・
・
・

i-ready

・
・
・

p-ready
・
・
・

移動

・
・
・

op

・
・
・

dtag

・
・
・

stag

・
・
・

i-ready

・
・
・

stag
・
・
・

i-ready

・
・
・

preg

・
・
・

i-ready

・
・
・

p-ready

・
・
・

図 4 多段命令スケジューラの機構

スティネーション・オペランド（以下 dst）に対応するレジ

スタ・マップ表のエントリの p-readyビットと i-readyビッ

トに 0を書き込む．

( 2 ) PWINに入るとき

PWINの空きエントリに従来の命令ウィンドウと同様に命

令を書き込む．p-readyビットと i-readyビットは，(1)で得

た値を書き込む．PWINに空きエントリがなければストー

ルする．

( 3 ) PWINでの処理

p-wakeupのために放送されるタグ（(4)参照）と，各 stag

を比較し，タグが一致した src の p-ready ビットを 1 とす

る．同様に，i-wakeupのために放送されるタグ（(7)参照）

と，各 stagを比較し，タグが一致した srcの i-readyビット

を 1 とする．全ての src の p-ready ビットが 1 となった命

令の中から，select論理によって命令を選び，IWINへ移動

させる．

( 4 ) PWINから IWINへの移動

移動する命令に依存している命令の p-wakeupを行うため，

移動する命令の dstのタグ（以下 dtag）を PWINに放送す

る．また，移動する命令の dtagでレジスタ・マップ表を参

照し，そのエントリの p-readyビットを 1とする．

( 5 ) IWINに入るとき

IWINの空きエントリに従来の命令ウィンドウと同様に命令

を書き込む．i-readyビットには，PWINでの i-readyビッ

トの値を書き込む．

( 6 ) IWINでの処理

i-wakeupのために放送されるタグ（(7)参照）と各 stagを

比較し，タグが一致した srcの i-readyビットを 1とする．全

ての srcの i-readyビットが 1となった命令の中から select

論理によって命令を選び，機能ユニットに発行する．

( 7 ) 機能ユニットに発行されるとき

命令が発行される命令に依存する命令の i-wakeupを行うた

め，発行される命令の dtagを放送する．また，命令の dtag

でレジスタ・マップ表の物理レジスタ番号（preg）を参照し，

そのエントリの i-readyビットを 1とする．
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dtagIW dtag1
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図 5 wakeup 論理

4. 命令発行論理の遅延時間の見積り方法

命令発行論理は wakeup 論理と select 論理からなる．本

研究で用いた命令発行論理は，wakeup論理に CAMを用い

たものを想定している．select論理は，文献 9)を参考にし

ている．それぞれの論理の説明と，その遅延時間の見積り方

法について以下で述べる．なお，以降の説明で，WSは命令

ウィンドウ・サイズを表し，IWは発行幅を表す．

4.1 Wakeup論理

wakeup論理は，命令の src の状態を更新し，全ての src

が利用可能となった命令の発行の要求を select 論理に送出

する．

図 5に，wakeup論理を示す．命令が発行されたら，その

命令のデスティネーション・タグ (dtag)が命令ウィンドウ内

の全エントリに放送される．放送される dtagは最大で IW

と同数である．各エントリでは，そのエントリに保持されて

いる命令の 2つのソース・タグ (stag)のそれぞれと，放送

されてきた最大 IW個の dtagの比較が行われる．比較の結

果，各 srcにつき 1つでも一致するものがあれば，その src

が利用可能であることを示す readyビットがセットされる．

2つの srcの readyビットがともにセットされたら，select

論理に発行の要求（request）が送出される．

wakeup論理の遅延は，dtagを駆動する時間 Ttagdrive，タ

グの比較を行う時間 Ttagmatch，比較結果の信号の論理和を

取る時間 TmatchOR よりなる．Ttagdrive は，dtagを駆動す

る配線の長さと比較器の数で決まる．Ttagmatch は，主に比

較結果の信号を駆動する配線の長さによって決まる．いずれ

の配線の長さも CAMセルのサイズに比例し，CAMセルの

サイズはWSと IWによって決まる．TmatchORは，論理和

への入力数（=IW）によって決まる．よって，wakeup論理

の遅延はWSと IWの関数になる．

なお，dtagを駆動するトランジスタとタグの比較を行う

トランジスタの最適なサイズは，WSと IWによって大きく

変化する．そのため，各WS，IWについて，トランジスタ

のサイズを変化させて遅延時間を測定し，最適なトランジス

タのサイズを決めた．

4.2 Select論理

select論理は，資源制約を満たすように，発行の要求の中

から許可するものを選ぶ．発行の要求を許可された命令は機
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図 7 複数命令発行の場合の select 論理

能ユニットに発行される．

図 6 に select 論理を示す．この図では，命令ウィンドウ

の左の方にある命令ほど優先順位が高い．select論理は，い

くつかの arbiter cellを木の形に連ねることにより実現され

ている．まず，葉の arbiter cellに，命令ウィンドウの各エ

ントリから送出される request信号が入力される．request

信号が 1 つでも入力された arbiter cell からは，anyreq 信

号が出力される．次に，anyreq信号が，親の arbiter cellへ

request信号として入力される．同様にして，request信号

は根まで到達する．そして，request信号が根の arbiter cell

まで到達し，資源が利用可能であることを表す enable信号

が根に入力されていれば，発行の許可を表す grant 信号が

出力される．この grant信号は，request信号を入力してい

る子の arbiter cellのうち，1番左にあるものへ enable信号

として入力される．同様にして，grant 信号は葉の arbiter

cell まで到達する．grant 信号が葉の arbiter cell に到達し

たら，request信号を入力している命令ウィンドウのエント

リのうち，1番左にあるものに向けて grant信号が送出され

る．その grant信号を受けて，命令ウィンドウのエントリか

ら命令が発行される．

select論理の遅延は，request信号が葉から根へ伝搬する

遅延，根での遅延，根から葉へ伝搬する遅延よりなる．従っ

て，その遅延は arbiter cell の木の高さによって決まる．こ

の木の高さはWSの関数になる．

また，本研究では，複数命令発行の場合の select 論理は

図 7 のようになるとしている．図は，WS=8，IW=2の例

である．クリティカル・パスは図の点線の部分である．図 7

より，select論理の遅延時間は，IWにも依存している．よっ

て，select論理の遅延もWSと IWの関数になる．
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表 1 プロセッサモデル
フェッチ/デコード/ 8 命令
移動/発行/コミット幅
ROB 4096 エントリ
LSQ 2048 エントリ
命令ウィンドウ 8x2, 16x1, 16x2, 32x1, 32x2, 64x1

実行レイテンシ iALU 1, iMULT 3, iDIV 20

fpALU 2, fpMULT 4, fpDIV 12,

fpSQRT 24

機能ユニット数 iALU 8, iMULT/DIV 8, Ld/St 8

fpALU 8, fpMULT/DIV/SQRT 8

分岐予測 gshare/2bc ハイブリッド
( 64K エントリ セレクタ, 履歴長
16 ビット/インデクス長 16 ビット
gshare, 64K エントリ 2bc),

32 エントリ RAS,

4K エントリ/4 ウェイ BTB,

分岐予測ミスペナルティ 15+命令ウィンドウの段数
命令キャッシュ 64KB, 連想度 2, ライン幅 64B,

ヒットレイテンシ 1 サイクル
データキャッシュ 64KB, 連想度 2, ライン幅 64B,

ヒットレイテンシ 1 サイクル
2 次キャッシュ 2MB, 連想度 4, ライン幅 64B,

ヒットレイテンシ 10 サイクル
メインメモリ ファーストヒットレイテンシ

100 サイクル, バースト転送間隔
2 サイクル, バス幅 8B

命令 TLB 64 エントリ, 連想度 4,

ブロックサイズ 4KB

データ TLB 128 エントリ, 連想度 4,

ブロックサイズ 4KB

TLB ミスレイテンシ 120 サイクル

5. 評 価

5.1 評 価 環 境

IPCの評価には，SimpleScalar Tool Set Version 3.03)に

含まれるスーパスカラ・プロセッサのシミュレータを修正し

たものを用いた．命令セットは SimpleScalar/PISAである．

ベンチマーク・プログラムとして，SPEC CPU95の 18本

を使用した．シミュレーション時間が過大にならないように

するために，命令ミックス，関数の出現頻度など，特徴をほ

ぼ維持しつつ入力のパラメータを調節している．また，表 1

に評価に用いたプロセッサ・モデルを示す．

遅延時間は，HSPICEを用いて測定した．トランジスタ・

モデルには BPTM5) の 0.10µm プロセスを用いた．また，

配線抵抗と配線容量には文献 1)の値を用いた．

5.2 IPCの評価

図 8に IPCの測定結果を示す．縦軸は IPCであり，横軸

はベンチマークである．各ベンチマークごとに 6本の棒グラ

フがあり，左から，8x2，16x1，16x2，32x1，32x2，64x1

の場合である．

図 8 より，命令ウィンドウのサイズの合計が大きい方が

IPCが高いことがわかる．また，命令ウィンドウを分割する

と IPCは下がる．これは，分割によって，機能ユニットへ発

行できる命令が IWIN内の命令だけに制限されるためであ

る．compress95，gcc，go，li，perlでは，16x1よりも 16x2

の方が，あるいは 32x1より 32x2の方が IPCが低い．これ

は，命令ウィンドウを大きくする利益よりも，分割によって
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図 8 IPC

表 2 命令発行論理の遅延時間
WS Wakeup (ps) Select (ps) 合計 (ps)

8 160 820 980

16 182 820 1003

32 218 918 1136

64 265 918 1183

機能ユニットへ発行できる命令が制限される不利益の方が

大きいためである．これらのベンチマークでは，命令ウィン

ドウが大きくなっても IPCがあまり変化していない．つま

り，命令ウィンドウが大きくなることによる利益が得られて

いない．また，int に比べて fp の方が命令ウィンドウが大

きくなったときの IPCの増加が大きい．16x1に対する 8x2

の IPC低下率は，SPECint95平均で 9.2%，SPECfp95 平

均で 15.6%である．32x1 に対する 16x2 の IPC 低下率は，

SPECint95 平均で 3.3%，SPECfp95 平均で 6.7%である．

64x1 に対する 32x2 の IPC 低下率は，SPECint95 平均で

4.2%，SPECfp95 平均で 1.8%である．

5.3 遅延時間の評価

表 2に命令発行論理の遅延時間を示す．表より，WSが増

えると，遅延時間も増加していることがわかる．select論理

は，WS=8 からWS=16，WS=32 からWS=64 になって

も遅延時間は変化していないが，これは select 論理を構成

する木の高さがその範囲では変化しないためである．命令発

行論理の遅延時間は，WS=8からWS=16では 2.2%増加し

ている．同様に，WS=16からWS=32では 13.3%増加し，

WS=32からWS=64では 4.1%増加している．

5.4 命令スループット

命令発行論理の遅延の削減によるクロック周波数の向上も
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考慮した性能について評価する．ここでは，命令発行論理の

遅延時間がクロック周波数を支配しているとする．また，性

能を「命令スループット = IPC ×クロック周波数」で定義
する．

図 9に命令スループットを示す．縦軸は命令スループット

である．左の 6本の棒グラフが SPECfp95の平均であり，右

の 6本の棒グラフが SPECint95の平均である．各グループ

ごとに 6本の棒グラフがあり，左から，8x2，16x1，16x2，

32x1，32x2，64x1の場合である．

図 9 より，int では 2 段に分割した方が性能が高くなる

のは，32x1 から 16x2になったときのみである．このとき，

32x1に対する 16x2の性能向上は 9.6%である．一方，fpで

は 8x2よりも 16x1の方がスループットは高い．しかし，それ

以上のサイズでは 2段に分割した方が性能が高くなっている．

32x1に対する 16x2の性能向上は，SPECfpで 5.8%である．

64x1に対する 32x2の性能向上は，SPECfpで 2.2%である．

intで命令ウィンドウが大きくなった場合に分割によって性

能が向上していないのは，命令ウィンドウが大きくなること

による IPCの増加が少ないためである．

6. ま と め

命令ウィンドウを大きくすることによって，より多くの

ILPを引き出すことができる．しかし，命令ウィンドウを大

きくすると，命令発行論理の遅延が増加する．現在，命令発

行論理の遅延はクリティカル・パスの一つとなっており，ク

ロック周波数の向上を制限する要因となっている．

そこで，本論文では，2段に分割した命令ウィンドウでス

ケジューリングを行う命令スケジューラを提案した．提案す

る命令スケジューラでは，1段目の命令ウィンドウでデータ

依存を考慮したプレスケジューリングを行い，2段目の命令

ウィンドウから命令を発行する．理想的には，実行可能とな

るまでの時間が短い命令だけが 2段目の命令ウィンドウに存

在するようになり，効率よく命令を発行することができる．

そのため，命令ウィンドウの分割による IPCの低下を抑え

ることができる．提案する命令スケジューラにより，命令発

行論理の遅延時間を短く保ったまま，命令ウィンドウを大き

くすることができる．

評価の結果，32 エントリの命令ウィンドウを 2 段に分

割した場合の IPC の低下率は，SPECint95 平均で 3.3%，

SPECfp95平均で 6.7%であった．64エントリの命令ウィン

ドウを 2段に分割した場合の IPCの低下率は，SPECint95

平均で 4.2%，SPECfp95平均で 1.8%であった．しかし，命

令発行論理の遅延の削減によるクロック周波数の向上も考

慮すると，32エントリの命令ウィンドウを 2段に分割した

場合には，SPECint95 平均で 9.6%，SPECfp95 平均では

5.8%命令スループットが向上し，64エントリの命令ウィン

ドウを 2段に分割した場合は SPECfp95平均で 2.2%命令ス

ループットが向上するという結果になった．
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