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レジスタ生存グラフを用いたレジスタ割付けへの
プロセッサ並列度の考慮

片 岡 正 樹† 古 関 聰††

小 松 秀 昭†† 深 澤 良 彰†

本稿では，命令レベル並列プロセッサを対象としたレジスタ割付けとコードスケジューリング技法
を提案する．我々は，命令レベル並列性（ILP: Instruction Level Parallelism）を抽出する手法と
して，ガード付きプログラム依存グラフ（Guarded Program Dependence Graph）から生成され
るレジスタ生存グラフを用いた手法を提案してきた．この手法は，レジスタアロケータとコードスケ
ジューラの協調動作を考慮した手法の 1 つであり，これまでの手法では抽出するのが困難な，高い
ILPを抽出できるという特徴を持っている．しかし，この手法は，プログラム中の変数の値を表す仮
想レジスタどうしの生存区間の干渉を，プロセッサの並列度を考慮せずにレジスタ数以下に低減して
いるため，資源割付け時にレジスタ不足が起きる可能性があるという問題があった．このため，不必
要な nop 命令や，レジスタの値をメモリに退避するスピルコードが挿入されてしまい，性能が低下
してしまうことがあった．そこで，本手法ではプレスケジューリングを導入することにより，さらな
る ILPの抽出を図るとともに，コード割付け時のレジスタ不足問題を解決する．SPECint2000の中
から，特徴的なループを持つプログラムの最内ループに対して本手法を適用したところ，実行サイク
ル数において従来手法より平均 8%の性能向上が見られた．

Considering Parallelism of Processor to Register Allocation
Based on Register Existence Graph

Masaki Kataoka,† Akira Koseki,†† Hideaki Komatsu††

and Yoshiaki Fukazawa†

We propose a register allocation and a code scheduling technique for instruction level par-
allel processors. We have suggested a method using Register Existence Graph generated from
Guarded Program Dependence Graph in order to extract instruction level parallelism (ILP) in
a program. This method is one of the methods considering both of the register allocation and
the code scheduling, and can extract higher ILP compared to the previous methods. However,
this method has a possibility of register shortage at the resource allocation phase because it
reduces the interference among values in the live variables as if the processor has an infinite
number of execution units, and therefore, unnecessary NOP instructions or spill instructions
that move register values to and from memory are inserted at the resource allocation phase.
In this paper, we introduce a method using pre-scheduling in order to extract higher ILP and
avoid the above mentioned register shortage. The performance of this method is about 8%
better than that of a previous method when applying it to some loop-intensive programs in
the SPECint2000 benchmarks.

1. は じ め に

現在主流となっている RISCプロセッサでは，レジ

スタアクセスのコストに比べて，メモリアクセスのコ

ストが高い．そのため，メモリアクセスが頻繁に起こ

ると，プログラムの実行効率は大きく低下してしまう．
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そこで，プログラムを高速実行するためには，コンパ

イラによるレジスタの利用に関する最適化が必須と

なってくる．本稿では，このメモリアクセスを最適化

するための新しいレジスタ割付け手法を提案する．

メモリアクセスを減らすには，パイプラインが 1つ

の場合には，レジスタの再利用性を高めて，メモリへ

のアクセスを最少化すればよい．しかし，パイプライ

ンが複数ある場合には，レジスタ再利用性を高めす

ぎたことにより，命令を入れ替えることによって依存

が発生しやすくなる．そのため，命令の入替えを十分
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に行うことができず，プログラムの命令レベル並列性

（ILP: Instruction Level Parallelism）を引き出すこ

とが困難になる．そこで，十分な ILP を引き出すた

めには，スピルコードの最適化とともに，並列実行も

考慮した手法である必要がある．

並列実行を考慮するためには，コードスケジューリ

ングの動作を考慮しなければならない．コードスケ

ジューリングとは，同時実行できる命令を見つけて

ILPを抽出し，実行効率を向上させ，プログラムの高

速実行を可能にする最適化である．これは，プログラ

ム中で用いられる変数の値である仮想レジスタの同時

刻に生存する数を結果的に増やすことになり，メモリ

に配置される仮想レジスタをなくそうとするレジスタ

割付けとは逆の目的となっている．このレジスタ割付

けとコードスケジューリングという 2つの最適化は，

どちらも不可欠な最適化であるため，いずれかを先に

行うことになる．しかし，レジスタ割付けとコードス

ケジューリングのどちらを先に行ったとしても，お互

いに依存しあってしまうという問題がある．そのため，

十分な ILP を引き出すためには，互いの協調動作を

考慮する手法である必要がある．

上記 2つの条件を満たすためには，まず，命令の順

序に依存せずに，一意となる中間表現が必要と考えら

れる．これは，命令の順序によって，抽出できる並列度

が異なるのを避けるためである．次に，並列度を抽出

するための命令入替え範囲を，レジスタが足りる範囲

に限定して行う必要があると考えられる．これは，そ

のまま解こうとすると NP完全問題であるレジスタ割

付けとコードスケジューリングの協調技法を，ヒュー

リスティクスによって計算量を抑えつつ，最適解付近

の解を求められるようにするためである．後者を実現

するためには，すべての時刻において，あらかじめレ

ジスタに同時に保持する変数の数を，CPUのレジス

タ数以下にしておけばよい．しかし，CPUの並列度

を考慮せずにこの操作を行うと，資源割付け時にレジ

スタが足りなくなることがある．たとえば，レジスタ

数 2で a，b という 2つの値があり，a + b，a − b と

いう演算があるとする．ALU が 2 つの場合には，2

つの演算を同時に実行してレジスタ不足は起こらない

が，ALU が 1 つの場合には，3つのレジスタが必要

になり，レジスタが不足する．

本稿では，このような問題を解決しつつ，高い ILP

を抽出するために，レジスタ生存グラフを用いた手法

を用いる．さらに，この手法に存在する，資源割付け

時にレジスタが足りなくなる可能性がある問題点を，

プレスケジューリングを導入することで，この可能性

を低減するとともに，さらなる ILP の抽出を図る手

法を提案する．

2. 関 連 研 究

命令レベル並列プロセッサ向けレジスタ割付け手法

としては，並列化レジスタ干渉グラフを用いたレジス

タ彩色法2),3)があげられる．この手法は，並列性を保

持するエッジを加えたレジスタ干渉グラフ1)に対して，

彩色問題を解くことでレジスタ割付けを行っている．

しかし，エッジは中間コードの並び順に依存し，ま

た並列実行に対して安全な見積りを行っているため，

現実には干渉しないノード間にも，エッジが張られた

ままになることが多く，無駄なスピルコードが挿入さ

れてしまうという問題があった．

一方，レジスタ割付けとコードスケジューリングを緩

和した手法として，Integrated Code-Scheduling 6)～8)

があげられる．これらの手法は，大まかなコードスケ

ジューリングを行ってから，レジスタ割付けを行い，

再度コードスケジューリングをすることで，この問題

を緩和させることに成功している．特に手法 6)の後続

研究である手法 7)では，1つのDAGでレジスタの使

用状況と機能ユニットの使用状況を表し，この DAG

のレジスタ・機能ユニットの空きに，部分 DAGを合

成して埋めることで，on-the-flyな資源割付けを可能

としている．

しかし，手法 6)では，レジスタ割付けの結果が中

間コードの並び順に依存する問題は，解決されていな

い．さらに手法 7)にもいえるが，ILPを低い状態か

ら高めていく手法であるため，つねに高い ILP を抽

出できるとは限らない．また，手法 8)では，動的コ

ンパイラを対象としているため，時間のかかる大域的

なコードスケジューリングは行っていない．

このレジスタ割付けの結果が中間コードの並び順に

依存する問題を解決し，大域的なコードスケジューリ

ングを行う手法として，レジスタ生存グラフを用いた

レジスタ割付け手法4),5)が提案されている．レジスタ

生存グラフは，プログラム依存グラフ9)（以下 PDG）

に実行条件を示すガード情報を付加した，ガード付き

プログラム依存グラフ4)（以下 GPDG）から生成さ

れ，仮想レジスタをノードで，その値の生成と使用を

有向エッジで表し，同時刻に生存している仮想レジス

タを表すノードを等時刻線と呼ばれる線が横切るグラ

フである．このように，命令の依存関係から作成する

ため，中間コードの命令順序はレジスタ生存グラフに

は影響せず，並列化レジスタ干渉グラフでは切ること

が困難であった，現実には干渉しないノード間のエッ
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ジを切ることができるという特徴を持っている．

このレジスタ生存グラフを用いた手法では，このよ

うな特徴を用いて無駄なスピルコードが挿入されるこ

とを防いでいる．また，あるタイミングに同時に生存

している仮想レジスタ数が，CPUの利用可能なレジ

スタ数（実レジスタ数）以下になるように，あらかじ

め命令の実行順序に制約を加えておくことで，コード

スケジューラとの統合アルゴリズムを実現している．

しかし，この制約によって保証されることは，各サ

イクルに存在する命令がすべて同時に実行された場

合にレジスタが足りる，つまりレジスタ数制約を満た

すということである．実際に同時実行できる命令数は

ALU数までであるため，レジスタ数制約を満たすため

の操作でALU数の考慮がされていないこの手法では，

コード生成時にレジスタが足りなくなる恐れがあった．

この場合には，コードスケジューラによる何もしない

命令である nop 命令の挿入，もしくはレジスタの値

をメモリに退避するスピルコードの挿入が行われてし

まい，想定していた性能が出ないことがあるという欠

点があった．

本稿では，この欠点を補うためにプレスケジューリ

ングを行うことで，レジスタ不足を前もって検出し，

これを回避するように時間的な依存を加えて，命令の

入替え範囲を狭めておくことで，実際のコード生成時

におけるレジスタ不足の可能性を低減する手法を提案

する．

3. 本手法の概要

本手法は，大きく分けて 2つのステージに分けるこ

とができる．1つは最大干渉度低減操作を行うステー

ジ，もう 1つはプレスケジューリングとコード生成を

行うステージである．それぞれについての説明を以下

に記す．

3.1 最大干渉度低減操作

主に，レジスタ数制約を満たす操作を行う．その流

れを図 1 に示す．

プログラムの最内ループに対して，SSA変換10) を

施し，ガード情報を付加して，GPDG を作成する．

GPDGでは，プログラム中の最内ループに存在する

命令間の制御依存も，PDGのデータ依存と同様に表

現できる．また，GPDGは最内ループの入口と出口

を表す STARTノードと ENDノードを持ち，命令を

ノードで表現している．このGPDGの各ノードには，

ガード情報が付加され，命令間のデータと制御の依存

関係を有向エッジを用いて表現する．SSA 変換後の

サンプルコードとそれから作成したGPDGを図 2 に

         

図 1 最大干渉度低減操作の流れ
Fig. 1 Flow of maximum interference degree reduction.

図 2 サンプルコードとその GPDG

Fig. 2 Example code and corresponding GPDG.

図 3 干渉度低減の例 1

Fig. 3 Example-1 of interference degree reduction.

示す．

次に，この GPDGからレジスタ生存グラフを生成

する．このグラフの等時刻線で結ばれたノードの数は，

その時刻における必要なレジスタ数を表し，干渉度と

呼ぶ．その干渉度のすべての時刻における最大値を最

大干渉度と呼ぶ．ある時刻での干渉度が，ターゲット

とする CPUに備えられたレジスタ数を超えている場

合，レジスタが不足することを意味するため，制限を

加えることで最大干渉度を実レジスタ数以下に低減す

る必要がある．この最大干渉度を実レジスタ数以下に

低減する操作，つまりレジスタ数制約を満たすための

操作を，最大干渉度低減操作と呼ぶ．

干渉度を下げる方法は，大きく分けて 2つある．1

つは，クリティカルパス長に影響が少ない演算の実行

を遅らせる方法である（操作 1）．図 3 のような例の

場合，ノード X が表す仮想レジスタの値を使用する
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図 4 干渉度低減の例 2

Fig. 4 Example-2 of interference degree reduction.

演算を 1サイクル遅らせて，干渉度を 1つ下げること

ができる．

もう 1つは，スピルコードを挿入することで，すぐ

には参照されなくてもかまわないデータをメモリに退

避する方法である（操作 2）．図 4 にその例をあげる．

長い生存区間を持っていて，参照されない仮想レジス

タが存在する場合などに，有効な方法であるといえる．

これらの操作によって，クリティカルパスが変わる

可能性があるため，すべてのノードにおいて，自由度

の再計算が必要である．ここでいう自由度とは，クリ

ティカルパスに影響せず，どれほどそのノードの値を

使用する演算を遅らせることが可能かという指標で

ある．

最大干渉度低減操作のアルゴリズムを以下に記す．

( 1 ) サイクルごとに干渉度を計算し，実レジスタ数

を超えているサイクルを検出する．

( 2 ) 干渉度を下げたいサイクルに対して，操作 1を

適用する．

( 3 ) 操作 1が適用できない場合，もしくは，操作後

も干渉度が実レジスタ数を超えている場合には，

以下の操作（操作 2）を行う．

( a ) 作業用リストに，レジスタ生存グラフ上

で現在のサイクルのノードをすべて入

れる．

( b ) 作業用リスト内のノードを自由度の低い

順に並べ替える．

( c ) 実レジスタ数を超えない分，作業用リス

トの先頭からノードを取り除く．

( d ) 作業用リストの残りのノードすべてに対

して，スピルコードを生成する．さらに，

その値に対するスピルインノードを，2

サイクル後に付け加える．

まず，演算の実行順序を操作することによって，レ

図 5 レジスタ生存グラフの例
Fig. 5 Example of Register Existence Graph.

         

       

図 6 プレスケジューリングとコード生成の流れ
Fig. 6 Flow of pre-scheduling and code generation.

ジスタ数制約を満たせるか試す．それでも不足してし

まう場合には，使用されるのが遅くてもかまわない仮

想レジスタを，メモリに退避することでレジスタ数制

約を満たす．スピルした値がレジスタに戻るタイミン

グは，現在の 2サイクル後以降で，干渉度が実レジス

タ数より少なくなる最初のサイクルとなる．

図 5 に，図 2 の GPDG から生成されたレジスタ

生存グラフの例を示す．図中の楕円は，各サイクルで

の干渉度を見やすくするため使用している．また，同

値エッジとは，2つのノード間で値が変わらないこと

を示し，後のサイクルでも使用される値を使用する場

合，エッジの出所を見やすくするために使用する．今

後は説明を簡略化するため，レジスタ数 4，ALU数 2

というハードウェアを想定して説明する．また，図 5

のレジスタ生存グラフでは，すでにレジスタ数制約を

満たしているため，最大干渉度低減操作を施す必要は

ない．

3.2 プレスケジューリングとコード生成

最大干渉度低減操作で加えた制約の補完と保証，最

後に資源割付けを行う．この流れを図 6 に示す．

変更後のレジスタ生存グラフに対して，ALU数を

考慮するため，仮想的な ALUへの命令割付け操作を

行う．これは，すべての時刻において，演算数がALU

数以下であるか，もしくはその時刻に存在する優先順

位の高い演算の中で，どのような演算の組合せでもレ

ジスタが足りるかを確かめるために行う．

この操作中にレジスタ不足を検出した場合，バック

トラックを用いて，優先的に発行した方がよい命令を
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探索する．この探索方法を用いていくつか試行した結

果，2つの仮想レジスタを用いる演算の中で，参照が

最後の仮想レジスタを 1つ以上用いているものは，優

先度の高い演算になり，定数との演算やシフト演算な

どは，優先度の低い演算になる傾向がある．ここで選

択されなかったすべての命令に対して，新たに時間的

な依存という制約を加え，その制約を満たすようにレ

ジスタ生存グラフを変形する．このように，コード発

行順序を限定して，レジスタが不足する可能性を低減

している．もし，どの命令を選択したとしても，レジ

スタが不足してしまう場合には，スピルコードの挿入

を行い，レジスタ生存グラフを変形する．この変形操

作を，すべてのサイクルについて，レジスタ不足が起

こらなくなるまで繰り返す．この最大干渉度低減操作

とプレスケジューリングによって，レジスタ生存グラ

フに適用されたすべての制約をGPDGにも反映させ，

レジスタ割付けとコードスケジューリングを行い，機

械コードの生成を行う．

図 5 のレジスタ生存グラフは，コード発行時にレジ

スタが足りなくなる可能性がある例の 1つである．こ

の例では，2サイクル目に r4，r5，r6を生成する 3つ

の演算が存在する．ALU数が 2 であるため，3つの

演算を並列実行することができず，これらの中から 2

つ選ぶことになる．ここでは，この 3つの演算の自由

度は等しいので，リストスケジューリングでは発行の

優先度が等しい命令となる．もし，優先度が異なる場

合には，優先度の高いものから発行される．

演算の選び方としては，r4と r5を生成する演算組，

r4と r6を生成する演算組，r5と r6を生成する演算組

の 3つが考えられる．しかし，もしコードスケジュー

ラが r4 と r5 を生成する演算組を選んで発行した場

合，演算後に r1，r2，r3，r4，r5 の 5 つの値を格納

するためのレジスタが必要になるが，レジスタ数が 4

であるため，すべてはレジスタに乗り切らない．その

ため，コードスケジューラによって ALUの 2サイク

ル目で空きスロットが作られ，レジスタ上の値は図 7

のレジスタ生存グラフに示すような振舞いをし，すべ

ての演算を完了するために 5サイクルかかることにな

る．ただし，他の演算組を選んだ場合には，レジスタ

が不足することはなく，すべての演算を完了するのに

4サイクルで済むので，これが最悪時の性能というこ

とになる．

このようなコード生成時における性能の低下を避け

るために，r4と r5を生成する演算組が 2サイクル目

で選ばれないように，図 5 のレジスタ生存グラフを，

図 8 のように変形する．r4と r5を生成する演算組が

図 7 コード生成時における最悪時の性能
Fig. 7 The worst case at the time of code generation.

図 8 プレスケジューリング後のレジスタ生存グラフ
Fig. 8 Pre-scheduled Register Existence Graph.

選ばれないようにするには，r4 を生成する演算を遅

らせる方法と，r5を生成する演算を遅らせる方法の 2

種類が考えられる．この場合，どちらを選んでも性能

は変わらないので，アルゴリズム上はどちらでも選べ

るようになっているが，ここでは説明の便宜上 r5を

生成する演算を遅らせることにする．

また，図 8 のレジスタ生存グラフの 3 サイクル目

で 3つの演算が存在しているが，自由度の最も低い r5

を生成する演算は，発行の優先度が高いため必ず選ば

れ，r7と r9を生成する 2つの演算の中から，1つが

コードスケジューラによって選択されることになる．

この場合，どちらが選択されたとしても，演算後にレ

ジスタが不足することはないため，このまま変形せず

にしておく．これは，プレスケジューリングによって

完全に発行順序を決めてしまうのではなく，後に動く

コードスケジューラに，レジスタが不足しない程度に

命令選択の余地を残しておくためである．

図 8 のプレスケジューリングを施したレジスタ生存

グラフを基に，図 2 の GPDGに，さらに時間的な依

存を付け加えて変更した GPDGを，図 9 に示す．

r5を生成する演算に対し，r4と r6を生成する各演

算から時間的依存を示すエッジを加えて，r5を生成す

る演算と，r4と r6を生成する各演算とが並列実行さ

れないようにしている．この GPDGからレジスタ割
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図 9 変更後の GPDG

Fig. 9 GPDG changed brought about by our method.

図 10 レジスタ割付けとコードスケジューリング結果
Fig. 10 Result of register allocation and code scheduling.

付けとコードスケジューリングを行った結果が図 10

である．

4. アルゴリズム

本手法で用いている，プレスケジューリングと資源

割付けの具体的なアルゴリズムを以下に記す．

4.1 プレスケジューリング

最大干渉度低減操作を施した後のレジスタ生存グラ

フを入力として，以下のようにプレスケジューリング

操作を行う．

( 1 ) 作業用リストに，現在のサイクルで発行可能な

命令をすべて入れる．

( 2 ) 作業用リスト内の命令を，自由度の低い順に並

べ替える．

( 3 ) 作業用リストから，与えられた ALU数で考え

られる演算の組合せの中で，自由度の合計が最

低になるものをすべて作る．

( 4 ) ( 3 )で作成したすべての組合せに対して，命令

実行後の干渉度を計算する．

( 5 ) 干渉度が実レジスタ数を超えているものがない

場合は，以下の操作を行う．

( a ) 組合せの中に入っているすべての命令を，

作業用リストから除く．

( b ) 作業用リスト中の命令の自由度を 1減ら

し，発行可能な命令がなくなるまで ( 1 )

へ戻る．

( 6 ) すべての組合せにおいて，干渉度が実レジスタ

数を超えている場合，以下の操作を順に試す．

( a ) 自由度の合計が最低にならないの演算の

組合せを作り，( 4 )に戻る．

( b ) nop命令や，利用されるまでの時間が最

も長い値のスピルアウト命令との組合せ

を作り，( 4 )に戻る．スピルアウト命令

挿入の場合には，2サイクル後にスピル

イン命令を挿入する．

( c ) 1つも命令が発行できない場合，スピル

アウト命令・スピルイン命令を挿入し，

レジスタ生存グラフの再構築，命令の自

由度の再計算をして，( 1 )に戻る．

( 7 ) 干渉度が実レジスタ数を超えているものが 1つ

以上ある場合，以下の操作を行う．

( a ) 命令実行後の干渉度が実レジスタ数を超

えている組合せが，すべて起きないよう

にレジスタ生存グラフを変形する．

( b ) 変形によって，生存区間が変化しなかっ

た仮想レジスタを生成する命令を，作業

用リストから除く．

( c ) レジスタ生存グラフの整合性がなくな

るため，レジスタ生存グラフの再構築を

する．

( d ) レジスタ生存グラフを再構築したことに

よって，命令の自由度も変わるので，自

由度を再計算して，( 1 )へ戻る．

4.2 レジスタ割付けおよびコードスケジューリング

最大干渉度低減操作とプレスケジューリングによっ

て，レジスタ生存グラフに加えられた制約を満たすよ

うに，GPDGに仮想的な依存を加え，レジスタ割付

けおよびコードスケジューリングを行う．ここでは，

あらかじめレジスタ数制約を満たすことで，レジスタ

アロケータとコードスケジューラの統合アルゴリズム

を用いることを可能としている．

以下に本手法で用いている，レジスタ割付けおよび

コードスケジューリングの統合アルゴリズムを記す．

( 1 ) マシンサイクルを 1とする．

( 2 ) 作業用リストに GPDG上での深さが 1のノー

ドをすべて入れる．

( 3 ) GPDG のスタートノードにおいて，すでに生

存している仮想レジスタを実レジスタに割り付

ける．

( 4 ) 以下の操作を，作業用リストが空になるまで繰

り返す．

( a ) 作業用リストのノードを自由度の低い順

に並べ替える．
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( b ) 作業用リストの先頭から，ALU 数を超

えない数のノードに対応する命令を，現

在のマシンサイクルの命令スロットに割

り付け，それらを作業用リストから除く．

( c ) 割り付けた命令が定義する仮想レジスタ

を実レジスタに割り付ける．

( d ) 作業用リストにあるノードの自由度を 1

減らす．

( e ) 命令スロットに割り付けられた命令の結

果により，依存関係が満たされたノード

をリストに加える．

( f ) マシンサイクルを 1増やす．

この結果から，機械コードを生成する．

4.3 計算量について

本手法で最も時間がかかると考えられる，プレスケ

ジューリングの計算量について述べる．あるサイクル

において発行可能な命令数を n，ALU 数を r とす

ると，自由度の合計が最も低くなる命令の組合せは，

nCr = n!/((n−r)!×r!)以下となる．すべての組合せ

において干渉度が実レジスタ数を超えてしまう場合，

nop命令やスピルアウト命令と組み合わせるが，それ

ぞれ nCr−1, nCr−2, · · · と計算回数は増える．
この計算量は，nが増えるにつれて，指数関数的に増

えてしまうが，そのサイクルで発行可能な命令は非常

に少なく，並列度を高める最適化を用いても n ≤ 10ほ

どであり，nは十分小さい．たとえば，n = 10，r = 4

としても nCr = 210 である．また，処理は各サイク

ルごとにバックトラックしているため，サイクルが深

くなることによって計算量が増えることもない．

これらの理由から，本手法の計算量は実用的な範囲

に収まっているといえる．

5. 実 験

本アルゴリズムを用いた，レジスタアロケータおよ

びコードスケジューラの評価を行う．ハードウェアは，

IA-64に準拠したプロセッサとし，乗除算を除く整数

演算命令と Store命令には 1クロック，Load命令に

は 2 クロックかかるものとした．また，レジスタ割

付けに対する定常的な実験をするため，キャッシュミ

スは起こらないものとした．このような条件下で，レ

ジスタ数が 8，ALU数が 2，4の各場合について実験

を行った．評価プログラムとして，SPECint2000に

含まれるプログラムのソースコードから，従来手法で

コード発行時にレジスタが足りなくなる可能性があり，

本手法を適用できる最内ループを抽出して用いた．使

用したプログラムは，(1) gcc bc-optab.c，(2) voltex

表 1 レジスタ数 8 の場合
Table 1 Result of 8 registers.

従来手法 本手法
並列度 2 4 2 4

(1) 32 21 30 21

(2) 16 7 11 7

(3) 27 17 26 17

(4) 9 8 8 8

表 2 レジスタ数 32 の場合
Table 2 Result of 32 registers.

従来手法 本手法
並列度 2 4 2 4

(1) 28(14) 19(12) 28(12) 19(11)

(2) 11(10) 6(9) 11(9) 6(9)

(3) 26(11) 17(11) 26(11) 17(11)

(4) 8(9) 8(9) 8(8) 8(8)

tree0.c，(3) twolf clean.c，(4) twolf findest.cとなっ

ており，表 1，表 2 ではスペースの関係上，プログラ

ム表記をここで示した番号表記とした．

評価値として用いたのは，GPDG のコードスケ

ジューリング後の実行サイクル数である．実行サイ

クル数は実行時間に比例するため，これを比較するこ

とで，その性能を比較することができる．

従来手法として，文献 4)であげられている手法で

クリティカルパス長を求め，我々の手法を適用したと

きの性能と比較した．ただし，従来手法ではクリティ

カルパス長が割付け方法によって変化するため，確率

変数をクリティカルパス長とし，その割付け方法が起

こる確率を求めて，期待値を評価値としている．レジ

スタ数が 8 の場合での結果を表 1 に，レジスタ数が

32 の場合での結果を表 2 に示す．ただし，レジスタ

数が 32の場合の括弧内の数字は，使用する最大レジ

スタ数を表す．

この実験により，本手法は並列度が低く，使用でき

るレジスタ数が少ない場合に，有効な手法であるとい

える．これは，従来手法でレジスタが不足する際に挿

入される nop 命令やスピル命令による遅延が，隠蔽

しきれなかったためである．

また，並列度が高く，使用できるレジスタ数が少な

い場合には，従来手法ではレジスタ不足が起きるのだ

が，nop命令やスピル命令による遅延を，ALUの余

剰スロットが隠蔽してしまうため，実行サイクル数で

差が出なかった．

最後に，使用できるレジスタ数が多い場合には，並

列度に関係なく，レジスタが不足する状況が起こりえ

なかったため，実行サイクル数は同じとなっている．

しかし，最内ループ内で使用するレジスタ数を比較し
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てみると，本手法の方が少なくなっている．これは，

レジスタ生存グラフ上で，CPUの並列度の考慮がさ

れていないために起こるためと考えられる．これに

より，本手法はループアンローリングや Lazy Code

Motion 11) といった，使用レジスタ数を増やす最適化

と相性が良いと考えられる．たとえば，2，3 回ルー

プアンローリングを行えば，レジスタ数 32でもレジ

スタが足りなくなる．この場合には，レジスタ数 8の

場合と同じように，実行サイクル数に差が出ると思わ

れる．

また，本手法の計算量と性能のトレードオフについ

てだが，本手法のオーダは指数関数並みと非常に大き

い．しかし，探索範囲は非常に狭く，また実験により，

並列度が低い場合には実行サイクル数の削減，並列度

が高い場合には使用レジスタ数の削減と，実行するだ

け価値がある性能差が現れていると思われる．

6. 終 わ り に

本稿では，命令レベル並列プロセッサ向けにコード

を最適化するレジスタ割付けおよびコードスケジュー

リング技法を提案した．プレスケジューリングを用い

ることで，コード発行時にレジスタが不足する可能性

の低減を図った．今後は，使用レジスタ数を増やす最

適化手法と組み合わせることで，どれほど性能が向上

するかを検証してみたいと考えている．
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