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並列事前実行機構における主記憶値テストの高速化

津 邑 公 暁† 中 島 康 彦†,†† 五 島 正 裕†

森 眞 一 郎† 富 田 眞 治†

区間再利用に並列事前実行を組み合わせた，非対称な投機的マルチスレッディング機構を提案する．
投機実行スレッドが参照する主記憶位置が通常実行スレッドにより書き換えられた場合，書き換えら
れたアドレスを記録しておくことで，通常実行による再利用時に最低限必要な主記憶入力値のみを比
較することが可能となり，オーバヘッドが削減できることを示す．SPEC95を用いた評価では，最大
55%，平均でも SPECintで約 20%，SPECfpで約 35%のサイクル数を削減することができ，いず
れも，投機実行の無効化などの既存手法よりも良好な結果となった．

Fast Reuse Test of the Memory Values on Parallel Early Computation

Tomoaki Tsumura,† Yasuhiko Nakashima,†,††

Masahiro Goshima,† Shin-ichiro Mori† and Shinji Tomita†

This paper proposes an asymmetrical speculative multithreading with region reuse and
parallel early computation. Comparing only the location which may be overridden by non-
speculative store, we can reduce the overhead of reuse test of the memory values. It corre-
sponds that the non-speculative store marks the address in reuse buffer that refers the same
address. We show the maximum ratio of eliminated cycle reaches to 55%, and the average one
reaches to 20% against SPECint95 benchmark programs and 35% against SPECfp95. These
results are better than using existing methods such as invalidation.

1. は じ め に

既存のロードモジュールを高速化する手法として，

スーパスケーラがある．しかし命令レベル並列性を追

究するだけでは性能向上が見込めなくなってきており，

現在では投機的マルチスレッディング（Speculative

Multi-threading：以下，SpMT）の研究が広く行わ

れている．

さて SpMTにおいて，実行スレッドおよび複数の

投機スレッドによる実行結果を，out-of-orderに利用

可能とすれば，より高い性能が得られると考えられる．

ただしその実現のためには，従来研究が行われている

ような，投機実行スレッドと通常実行スレッドの 1対

1の引き継ぎデータ構造では不十分であり，多くの実

行結果の中から 1つを選ぶ，多対 1の引き継ぎデータ

構造が必要となる．我々はこの 1モデルとして，再利

用および事前実行による非対称な SpMTを提案して
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いる1)．

再利用とは，関数呼び出しやループなどの命令区間

において，入力と出力の組を表に記憶しておき，再び

同じ入力によりその命令区間が実行されようとした場

合に，過去の記憶された出力を利用することで命令区

間の実行自体を省略し，高速化を図る方法である．

再利用の特長は，入力値さえ一致すれば実行結果を

検証する必要がない点，および再利用の対象とする命

令区間数が増えても再利用機構の複雑さは増大しない

点にある．副次的な効果として，冗長な load/store命

令や消費電力を削減できることも報告されている2)．

再利用手法は，ハードウェアによるものやソフトウェ

アによるもの，またその両方を利用したものなど，様々

なものが提案されている．

Sodaniら3)は，最大 1024エントリからなるフルア

ソシアティブの再利用表を用い，単命令を対象とした

汎用的な再利用を提案している．再利用表の各エント

リは，命令オペランドの値および命令結果を保持する．

また，load命令が再利用可能であることを保証するた

めに，主記憶有効ビットおよび主記憶アドレスが保持

される．store時には，主記憶アドレスが連想検索さ
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れ，無効化される．他の方法として，再利用表にオペラ

ンドレジスタの識別子を保存する方法も提案されてい

る．Gonzálezら4)は，最大 256 Kエントリからなる

Reuse Trace Memory（RTM）と呼ばれる表を用いて

評価を行っている．RTMは PCの一部によるインデ

クシングを仮定しており，比較的小さい深さの CAM

で実現可能となっているが，CAMの総容量は 32MB

以上にも及んでいる．Costaら5)は，load/store命令

を対象から除外したうえで，フルアソシアティブの表

による再利用手法を提案している．PCおよびオペラ

ンドの値は，この表により連想検索される．

ソフトウェア支援を追加したものとしては，Huang

ら6)が，コンパイラに機能追加することで，再利用区

間内に閉じたレジスタによる出力の登録を省く，基本

ブロックの再利用方式を提案している．キャッシュの

内容まで比較しているため，ポインタにも対応してい

る．Connorsら7)は，コンパイラによる区間切り出し

とハードウェアサポートを組み合わせた手法を提案し

ている．最近の loadから次の loadまでの間に store

命令が存在しない場合は，主記憶比較を省略している．

Connorsら8)はまた，コンパイル時情報に加え実行時

情報も用いることで，再利用表の割当てを最適化する

手法を提案している．Huangら9) は，一般に基本ブ

ロックの入出力数は様々であるため有限幅の再利用表

を効率的に使うことができないとし，基本ブロックを

サブブロックに分割することにより，再利用表に登録

可能な入出力数に揃える方法を提案している．

これらのほかにも再利用に関しては，入力の一致判

定に寛容性を持たせる曖昧再利用10) や，load命令に

限りアドレスおよび load 値を再利用する手法11),12)

など，様々な研究が行われている．

一方，投機実行（Speculative Execution）において

は，値予測に基づく投機的実行を行う場合，予測の正

否をつねに検証する必要があるため，先行命令の実行

時間そのものを削減することができない．このため，

厳密な検証が必要となる値そのものを投機対象とする

のではなく，投機的マルチスレッド実行機構を利用し

て load 命令を事前に実行し，効果的なプリフェッチ

機構として利用する研究（以下，予備実行：Precom-

putation）が多く行われている13)∼15)．また CMPや

SMTにおいて，簡略化したプログラムを事前に実行

し，そこから将来に関する理想的な情報を受け取るこ

とで通常実行を高速化するという，slipstreamと呼ば

れる方式も研究されている16),17)．

これに対して我々の提案している事前実行（Early

Compuataion）は，予測される入力値に基づいて実行

自体を事前に行い，結果を再利用表に登録する手法で

ある．これにより，同一入力が出現する間隔が長い場

合や，入力が単調に変化する場合など，過去の実行結

果の単純な再利用では効果がない場合においても再利

用の効果を上げ，高速化を図ることができる．従来の

予備実行とは本質的に異なる手法である．

さて，再利用を行う際，その命令区間の入力，すな

わちその命令区間が参照した主記憶アドレスにおいて，

以前実行した時点の格納値が書き換えられている可能

性がある．このため，当該主記憶アドレスに格納され

ている値をつねにすべて読み出し，一致比較を行う必

要がある．よって再利用可能か否かを判定するコスト

が大きくなり，再利用による高速化の効果が上がらな

いという問題がある．

一方，SpMTにおいて，主記憶一貫性を保つ一般的

な方法は，投機実行の無効化である．投機実行スレッ

ドの開始後に，通常実行スレッドが投機実行スレッド

のソースオペランドを上書きした時点でその投機実行

の結果は利用できないと見なし，投機実行は無効化さ

れる．しかし，将来そのアドレスが再び以前の値に書

き換えられる可能性もあり，その場合，以前の投機実

行の結果を保存しておけばそれを利用することが可能

である．

そこで本稿では，主記憶の書換えがあった場合にそ

の再利用表のエントリを無効化するのではなく，その

書換えがあったアドレスを記憶しておき，再利用時に

そのアドレスのみを比較することによって，再利用率

を低下させることなく主記憶入力値比較コストを軽

減する手法を提案する．本稿で提案する方法をシミュ

レータ上に実装し，SpMTにおいて一般的に用いられ

る無効化による手法，および従来の引数すべてを比較

する手法とあわせて評価・比較を行った．

以下 2章では，関連研究についてまとめる．次に 3

章で事前実行の詳細について説明し，その課題につい

て述べる．4章では本稿が提案する再利用時コストを

低減させる具体的な手法について述べ，5章ではハー

ドウェアモデルの詳細とハードウェアコストについて

述べる．最後に 6章でその評価結果を示し，7章でま

とめを行う．

2. 関 連 研 究

本章では，本研究と関連する SpMT，および投機と

再利用の組合せによる研究の動向についてまとめ，本

研究の位置付けを明らかにする．

SpMT：値予測に基づく投機的実行により，命令レ

ベルの並列度を確保する研究18),19)，またそれを発展
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させ，複数の予測値に基づいて，複数のプロセッサを

投入して高速化を図る SpMTの研究が数多く行われ

ている．投機スレッドは，その参照アドレスが通常実

行スレッドにより書き換えられた場合，通常は squash

される．

Gopalら20) は，階層的マルチプロセッサシステム

において，各主記憶値の予測値を複数保持する Spec-

ulative Versioning Cache を提案している．各プロ

セッサは固有のキャッシュを持ち，各キャッシュライ

ンには順序づけされたキャッシュセットが保持される．

キャッシュはキャッシュセットから無効化応答を受け

取ると，squash信号をプロセッサに送信する．Mar-

cuelloら21),22)も，投機的マルチスレッドプロセッサ

のための，トレースに基づく増分予測を提案している．

増分は，当該トレースの前回実行時における，トレー

ス終了時の値からトレース開始時の値を減じた差分と

して計算される．Oplingerら23)は，callされた関数

本体およびその関数の復帰後に続くコードを，並列実

行する方法を提案している．文献 20)～23)とは対照

的に Codrescuら24)は，ループイタレーションや関数

呼び出しではなく load命令を契機にスレッドを起動す

ることで，細粒度の投機的スレッドを生成可能な自動

分割ポリシーを提案している．投機的データキャッシュ

は通常実行のプロセッサが発行した storeにより生じ

る擾乱を検出するために保持される．またMarcuello

ら25) は，コントロールグラフおよび到達可能性に基

づく，プロファイルベースの投機実行スレッド起動ポ

リシーを提案している．

投機＋再利用：投機的実行の結果を一部再利用する

研究も行われている．Rothら26)は，過去のレジスタ

マッピングを書き戻すことで，以前の失敗した投機実

行により書き込まれた物理レジスタの中身を再利用す

る方法を提案し，SPECベンチマークプログラムの実

行時間を最大 11% 削減している．また，その再利用

手法とデータ駆動スレッドを統合した，投機的データ

駆動マルチスレッディングも提案しており27)，SPEC

ベンチマークプログラムの実行時間を最大 25% 削減

している．事前に実行された結果は，レジスタリネー

ミングを利用して物理レジスタに格納される．

また我々と同様，再利用と投機を組み合わせた方法

も研究されている．Wuら28) は，コンパイラが再利

用区間の切り出しを行い，再利用不可能である場合に

は再利用区間の出力値を予測して，後続区間の実行を

投機的に開始する手法を提案している．これにより，

4命令および 8命令同時発行の構成で，SPECベンチ

マークプログラムの実行時間において 1.25倍から 1.4

倍の速度向上を得ている．この手法では，出力値の予

測が外れた場合，後続区間の投機的実行をキャンセル

する必要があり，このための機構のコストおよびオー

バヘッドが問題となる．Molinaら29)は，投機実行ス

レッドと通常実行スレッドを組み合わせる手法を提案

しており，投機実行スレッドによる実行済みの命令は

FIFOに格納され，通常実行スレッドはそこから命令

を取り出してソースオペランドを比較し，一致した場

合結果を用いる．4命令同時発行の構成で，SPECベ

ンチマークプログラムの実行時間において最大 1.33

倍，平均で 1.16倍の速度向上を得ている．

これに対し我々は，再利用技術を利用した，並列事

前実行による非対称な SpMTを提案している．並列

事前実行は，投機スレッドが通常スレッドの実行と並

行して，予測された入力値を用いて事前に実行自体を

済ませ，その結果を再利用表に格納する．これにより，

通常スレッド実行時に再利用が効果的に行えるように

なり，高速化が図れる．また，命令区間の複雑な入れ

子構造についても多重的に再利用が適用できる機構を

提案している．この方式の特長は，文献 28)とは異な

りコンパイラ支援を必要としない点，および再利用区

間の入力値を予測の対象としているため，失敗した投

機実行をキャンセルする必要がない点があげられる．

また，考え方は文献 29)に比較的近いが，入力の比較

の際にキャッシュの内容まで比較することで，主記憶

参照を必要とする命令区間に対しても再利用が適用で

きるという利点がある．

3. 並列事前実行

本章では，我々の提案している，再利用を用いた非

対称の SpMTである並列事前実行について述べ，そ

の課題を明らかにする．

3.1 機構と動作

まず並列事前実行機構の概要を図 1 に示す．Main

Stream Processor（以下，MSP）は，通常実行を行

うプロセッサであり，可能である場合は命令区間の再

利用を行う．一方，複数の Shadow Stream Processor

（以下，SSP）は，MSPと並行して投機的実行を行う．

演算器，レジスタ，キャッシュは各プロセッサごとに独

立しており，再利用表および主記憶は全プロセッサで

共有される．再利用表への登録パスを，図中では破線

で示した．MSPは，自身あるいは SSPが再利用表に

登録したエントリを再利用する．一般的な SpMTと

の違いは，MSPはつねに通常実行のみを行い，SSP

はつねに投機実行のみを行う点である．SSPは予測

された入力を用いて，命令区間（関数およびループ）
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図 1 並列事前実行機構
Fig. 1 Structure of parallel early computation.

図 2 再利用表の概要
Fig. 2 Structure of reuse buffers.

の実行をMSPに先がけて行い，結果を再利用表に登

録する．入力の予測が正しかった場合，MSPにより

通常実行が行われる時点では，命令区間はすでに SSP

により実行済みであり，結果が再利用表に登録されて

いるため，再利用により高速化を図ることができる．

さて，本機構では，図 1 中央に示した再利用表が，

SSPとMSPの間の多対 1のデータ引き継ぎを可能と

している．再利用表は，関数管理表（RF），入出力

記録表（RB），再利用ウィンドウ（RW）からなる．

再利用表の概略を図 2に示す．RFは再利用対象とな

る命令区間の先頭アドレスおよび読み出し/書き込み

で参照されるアドレスを保持し，1エントリが 1命令

区間に対応する．RBは，命令区間の実行が開始され

たときのスタックポインタの値や，命令区間の入出力

を記録するための表である．命令区間の実行時には，

参照されたレジスタおよび主記憶のアドレスを RFに，

また参照された値を命令区間の入力として RBにそれ

ぞれ登録する．書き込みが発生したレジスタおよび主

記憶に関しては同様に出力として登録する．

図 2 左下に示すように，関数 A が関数 B を呼び

出し，関数 B がループ C を実行するような多重構造

を形成する命令区間に対し，最外の命令区間 A を一

度実行しただけで，その内部に含まれるすべての命令

区間 B および C が再利用可能となるように登録を行

うために，RWを用いて，RFおよび RBを命令区間

の入れ子構造と関連づける．RWは，現在実行中かつ

登録中の RFおよび RBの各エントリをスタック構造

として保持する．命令区間の実行中は，RWに登録さ

れているすべてのエントリについて，レジスタおよび

主記憶参照を登録する．

3.2 課 題

以上に述べた並列事前実行機構における課題は，（1）

いかにして命令区間を選択するか；（2）いかにして入

力を予測し，プロセッサに割り当てるか；（3）いかに

して主記憶一貫性を保つか；にある．以下に，順に詳

述する．

命令区間の選択

どの命令区間を投機実行の対象として選択するかが

重要である．同一パラメータが出現する間隔が長い命

令区間や，パラメータが単調変化する命令区間に対し

て効果があることが予想されるものの，各命令区間の

性質や事前実行の効果は，実行してみなければ分から

ない．このため，RFに新規登録された命令区間につ

いては，ただちに SSPにより数回分の事前実行を試

みる．試行の結果，MSPによる登録頻度が高く，かつ

SSPが登録したエントリの再利用頻度も高い RFを，

継続して SSPの実行対象とすることで，事前実行に

向くと思われる命令区間を選択することができる．

また動的に変化する登録頻度や再利用頻度を把握す

るために，RFごとに小さなハードウェアを付加し，各

エントリの有効性を E = (過去の省略ステップ数) ×
(登録回数)×(再利用回数)として計算する．一定期間

における登録回数および再利用回数は，RFごとに付

加したシフトレジスタによって記憶しておく．各 SSP

は，E が最大となる RFを選択し，1セットの予測引

数セットを受け取り，その区間の投機実行を開始する．

これにより，つねに削減ステップ数や再利用頻度の高

い命令区間を選択することができる．

入 力 予 測

投機実行のためには，RBの使用履歴に基づいて将

来の入力を予測し，SSPへ渡す必要がある．このため

に，RFの各エントリごとに小さなハードウェアを設

け，MSPや SSPとは独立に入力予測値を求める．具

体的には，最後に出現した入力 a および最近出現し

た 2組の入力の差分 d に基づいてストライド予測19)

を行う．a + d に基づく命令区間の実行は MSPがす

でに開始していると考えると，n 台の SSPが存在す
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図 3 投機実行および再利用のタイミング
Fig. 3 Timing requirement for reuse and early

computation.

る場合，SSPi に対し入力予測値 a + d× (i + 1) を用

意する．a + d × (n + 2) は MSPに割り当てる．

例として，SSP 3台，ストライド 1の場合を考え，

MSP が入力値 ‘5’ に対する処理を実行中だとする

（図3）．最も効率良く再利用が行われるためには，MSP

が入力値 ‘5’に対する処理を終え入力値 ‘6’，‘7’，‘8’

の実行に移ろうとしたとき，3 台の SSPでそれぞれ

の入力に対する処理が終わっていなくてはならない

（図 3 (a)）．各入力に対する処理は，通常ほぼ同じ時

間で終了すると考えられるが，キャッシュミスの発生

などにより遅延することがあり，SSPにおける処理

の開始時刻が MSPに近い場合，MSPが SSPと同じ

パラメータによる実行を開始してしまう（図 3 (b)）．

このため SSPにおける ‘6’，‘7’，‘8’に対する処理は，

MSPの ‘5’に対する処理よりも早めに開始しておく

必要がある（図 3 (c)）．つまり，現在MSPで実行中

の入力よりもある程度先まで，SSPへの入力割当てを

行っておかなくてはならない．

SSP台数 nに対し，我々は 2(n + 1) エントリから

なる引数の割当表をシフトレジスタを用いて構成する

ことで，実行中の入力より 2(n + 1) ストライド先の

入力までを予測し，MSPおよび各 SSPに割り当てて

いる．SSP 3 台の例を図 4 に示す．ある入力に対す

る処理に要する時間を通常平均で x，1度の再利用に

要する時間を r(� x)とする．この長さのシフトレジ

スタを用意することで，各MSP，SSPにはそれぞれ

2つ先までの入力が割り当てることができる．これに

よって SSPの処理時間に余裕を持たせることができ，

ある程度並列事前実行が進み安定状態に入った後，た

とえば図 4 において入力 ‘22’に対する SSP1 の処理

は，2x + 5r � 2x すなわち通常要する 2倍程度の時

間以内に終了すれば MSPによる再利用に間に合うこ

とになる．

図 4 投機実行の入力割当てのためのシフトレジスタ
Fig. 4 Shift register for early computation.

主記憶一貫性制御

各 SSPは予測された入力に基づいて命令を実行す

るため，SSPにより生成される主記憶値は，MSPに

より将来的に書き込まれる正しい値とは異なる．この

ため図 1 に示したように，キャッシュおよび主記憶に

値を書き戻すことができるのはMSPのみとしている．

各 SSPは局所変数以外を記録するために，キャッシュ

や主記憶の代わりに専用の RBエントリを用いる．ま

た，スタックエリア内の局所変数を記録するために，

局所メモリを使用する．MSPが主記憶に対して書き

込みを行った場合は，対応する SSP のキャッシュラ

インは無効化される．RBへの登録対象のうち，読み

出しが先行するアドレスについては主記憶を参照し，

MSP同様アドレスおよび値を RBへ登録する．以後，

主記憶ではなく RBを参照することで，他のプロセッ

サからの上書きによる矛盾の発生を避けることができ

る．一方，局所メモリに対する，書き込みに先行する

読み出しアクセスは，変数を初期化せずに使うことに

相当し，値は不定でかまわないため，主記憶を参照す

る必要はない．関数フレームの大きさが局所メモリ容

量を超えた場合は，SSPによる実行を打ち切る．

さて以下では，主記憶一貫性を保証しながら，いか

に再利用時の主記憶値テストを高速化するかという点

に焦点を当てる．

4. 主記憶値テストの高速化手法

本章では，主記憶一貫性保証のための具体的手法に

ついて述べる．特に MSPが主記憶値を書き換えた場

合の再利用表の扱いに関して考えられる手法を説明し，

高速化のための手法を提案する．
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図 5 全比較
Fig. 5 Comparing all inputs.

4.1 全 比 較

主記憶一貫性を保つうえで，これまで我々は，再利

用時に，RBに記録されている主記憶値をすべて比較

検査する方法（以下，全比較）を採用し，再利用機構

の評価を行ってきた1)．この方法を図 5 に示す．

Store発生時：MSPによる storeが発生した場合，

主記憶の内容が書き換えられるが，RBの各エントリ

に対しては特に何も操作は行わない（図 5 (a)）．また，

SSPによる storeは主記憶自体を書き換えないため，

これもやはり特に操作は行わない．

再利用テスト：一方，再利用テスト時においては，

入力となるすべての主記憶値について参照，比較を行

う（図 5 (b)）．これにより，MSPによる storeによっ

て登録時と再利用時の主記憶値に不整合が起こってい

る場合でも，不正な再利用を抑止することができる．

しかしすべての入力に関して主記憶値を比較するため，

再利用テストのオーバヘッドが大きくなり，再利用で

得られる性能向上を一部相殺してしまうという問題が

ある．

4.2 無 効 化

これに対し，SpMTで最も一般的に用いられている

方法は無効化（ invalidation）である．事前実行機構

に適用した場合を図 6 に示す．

Store発生時：RFに登録されている主記憶アドレ

ス addr.2に対し MSPによる storeが発生した場合，

アドレス addr.2を入力として参照するような RBエ

ントリをすべて検索し，これを無効化する（図 6 (a)）．

SSPによる storeの場合は，主記憶自体は書き換えな

いため，特に RBに対する操作は必要ない．

再利用テスト：内容が変更された主記憶アドレスを

図 6 無効化
Fig. 6 Invalidation.

入力として参照していた RBエントリは無効化される

ため，RB内で有効であるエントリにおいては，主記

憶値が変更されていないことが保証される．これによ

り，再利用時の主記憶値比較が不要となり，再利用テ

ストのオーバヘッドは大幅に削減される．しかし有効

な RBエントリが減少するため，再利用率が低下して

しまい，全比較を用いた場合のような高速化は望めな

いと考えられる（図 6 (b)）．

4.3 一 部 比 較

そこで本稿では，主記憶において書き換えられた可

能性のある箇所のみを比較する方法（以下，一部比較）

を提案する．各アドレスに対し比較の必要があるか否

かを記憶しておき，再利用テスト時に，そのアドレス

のみに関して主記憶値の読み出しおよび比較を行う方

法である．

本機構を実現するために，図 2 に示した RFに対

し，各入力アドレスに 1bitのフラグを付加する拡張

を行う．そして，RFに登録したアドレスから読み出

した主記憶値と，RB内に保持されている主記憶値を

比較する必要があるか否かを，本フラグを用いて表す．

この様子を図 7に示す．新しい命令区間の実行にとも

ない，再利用表への登録を開始する時点で，このフラ

グはリセットされる．以下では，このフラグをどのよ

うな場合にセットするかについて説明したうえで，再

利用テストの手順を示す．

MSPによる store発生時：再利用表登録後にMSP

や I/Oが同一アドレスに storeを行った場合，store

は実際に主記憶値を更新するため，当該アドレスのフ

ラグを立てる必要がある．

RB への登録時における主記憶書き込みの際には，
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図 7 一部比較
Fig. 7 Comparing inputs partially.

まず全登録表において，登録されている主記憶入力ア

ドレスが，これから登録しようとする主記憶書き込み

アドレス addr.2と一致するか否かを検査する．一致

した場合，前述のフラグをセットする（図 7 (a1)）．な

お主記憶読み出しの際には，過去に当該主記憶に書き

込んだことがある場合はその値を，書き込みがなく読

み出したことがある場合はその値を使用する．いずれ

もない場合は実際に主記憶から読み出して値を得る．

SSPによる store 発生時：SSPで発生した store

は実際には主記憶値は更新せず，再利用表内のデータ

を更新するのみである．このとき一般には，同一区間

における store 後 loadはその区間の入力とはならな

いため，比較の必要は生じない．ただし再利用区間が

多重構造をなしている場合，外側区間 A で storeし

た値を内側区間 B が loadしうるため，B における

再利用時にはその主記憶値の比較が必要となる．よっ

て B の入力が当該アドレスを参照している場合，フ

ラグを立てておく必要がある（図 7 (a2)の Case.1）．

また，さらに内側に再利用区間 C が存在し，入力が

当該アドレスを参照している場合，もし将来 B が再

利用表から追い出されても比較の必要の有無を記憶し

ておくために，C の入力にもフラグを伝搬しておく必

要がある（図 7 (a2)の Case.2）．

以上のように，SSPによる storeでは，区間をまた

ぐ store 後 loadが存在する場合，比較の必要が発生

し，内側区間のすべてで当該アドレスのフラグを立て

ておく必要がある．

再利用テスト：RF内の主記憶入力アドレスにおい

て比較必要フラグが有効となっている列と同じ列に有

効な値を持つ，RB 内の有効エントリに関してのみ，

主記憶値の比較を行う（図 7 (b)）．比較が必要なすべ

ての入力に関して値が一致すれば，記憶してある主記

憶出力値を書き戻し，再利用を終了する．これにより，

再利用率を損なうことなく，主記憶比較のためのオー

バヘッドを抑えることができると考える．

5. ハードウェアモデル

本章では，再利用機構のハードウェアモデルおよび

そのハードウェアコストについて説明する．

図 8 に，図 2 に示した再利用表のうち，1 つの命

令区間の再利用に必要となる部分の詳細構造を示す．

RF，RB各表のVは有効エントリを示す．LRUは，エ

ントリ入換えのヒントである．RFは命令区間の先頭

アドレスおよび，読み出し/書き込みのための主記憶

アドレスを保持する．また RB は，命令区間のレジ

スタ引数，主記憶の読み出し/書き込み値，および返

り値を保持する．レジスタ値は有効フラグ V および

値Val.，主記憶値は有効バイトマスクMaskおよび値

Val. の組として記憶する．返り値は，%i0～1（リー

フ関数の場合 %o0～1）または %f0～1に格納され，

%f2～3を使用する返り値（拡張倍精度浮動小数点数）

は対象プログラムには存在しないと仮定している．

さて，図 8 の矢印が示すように，命令区間を実行す

る前に，以下の手順により再利用を試みる．

( 1 ) 命令区間の先頭アドレスを RFから検索し，

( 2 ) RFに登録済みの命令区間であれば，対応する

RBからレジスタ引数が完全に一致するエント

リを検索し，

( 3 ) 候補となった複数の RBエントリについて，主

記憶値のMaskが有効であるエントリに対応し

て，RFに登録されている主記憶アドレスから

データを読み出し，Maskと Val.を用いて一致
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図 8 再利用表の詳細構造
Fig. 8 Structure details of reuse buffer.

比較を行う．

( 4 ) これを，内容を比較すべき主記憶アドレスがな

くなるまで繰り返す．

( 5 ) そして，すべての入力が一致した場合，登録さ

れている出力を書き戻すことにより，命令区間

の実行を省略する．

再利用表本体である RBは，大きく命令区間の入力

を格納する部分と，出力を格納する部分からなる．こ

のうち前者は CAMを用いて構成し，複数の RBエ

ントリを一度に比較することを可能としている．後者

は，RAMにより構成する．

本稿では入力および出力として記憶するアドレス数

（図 8 中に #nとして示した数）を，それぞれ 2048

と仮定した．アドレスを保持する各項は 1 wordの幅

があり，CAM幅は 2K wordとなる．また 1サイク

ルにより連想検索可能な構成とするために，一般的な

フルアソシアティブ TLBがエントリ数 256程度であ

ることを参考にし，RBの深さは 256と仮定した．

さて，このような RB を構成するには 2Kword ×
256 = 2MBの大きさの CAMが必要となる．これは，

幅および深さは異なるものの，現在市販されている汎

用 CAMと同程度のハードウェア規模である．ネット

ワークルータなどに用いられる汎用 CAMのうち，た

とえば MOSAID社の DC1828830) は幅 256 bit× 深
さ 64K（総容量 2MB）であり，文献 31)では，汎用

CAMをより幅の広い CAMとして利用できる方法が

示されている．

なお，以下の評価では，並列事前実行機構による高

速化がどこまで可能であるかを調査するため，再利用

対象として記憶できる命令区間の数を多く仮定し，RF

のエントリ数を 32とした．

6. 評 価

以上のような 3つの手法に基づいて，並列事前実行

を行うシミュレータを開発し，評価を行った．

6.1 評 価 環 境

評価には，再利用機構を実装した単命令発行の

SPARC-V8シミュレータを用い，MSP および SSP

のサイクルベースシミュレーションを行った．評価に

用いた各パラメータを表 1 に示す．なお，キャッシュ

構成や命令レイテンシは，SPARC64-III32) を参考に

している．

再利用機構のサイズに関しては，RFのエントリ数

を 32とした．また RFあたりの RBのサイズに関し

ては，前章で述べたように 1サイクルでの検索を可能

とするため深さを 256と仮定した．市販されている

汎用 CAMと同じハードウェア規模を想定し，RBの

横幅に関わる主記憶アドレス数については，読み出し

と書き込みのそれぞれについて 2048アドレスとした．

なお，再利用表の総容量を同じとした場合，このパラ

メータの組合せが最適となることを，予備評価により

確認している．

6.2 SPEC95による評価

SPEC95（train）を gcc-3.0.2（ -msupersparc -O2）
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表 1 シミュレーション時のパラメータ
Table 1 Simulation parameters.

命令発行幅 1

D-Cache 容量 64 KBytes

ラインサイズ 64 Bytes

ウェイ数 4

Cache ミス ペナルティ 20 cycles

Register Windows 数 4 sets

Window ミス ペナルティ 20 cycles/set

ロードレイテンシ 2 cycles

整数乗算 〃 8 cycles

整数除算 〃 70 cycles

浮動小数点加減乗算 〃 4 cycles

単精度浮動小数点除算 〃 16 cycles

倍精度浮動小数点除算 〃 19 cycles

RW 深さ 4

RF エントリ数 32

RB エントリ数 256 / RF

Read アドレス 2048 / RF

Write アドレス 2048 / RF

RB（引数）⇔Register 比較 8 words/cycle test(r)

RB（Read）⇔Cache 比較 4 Bytes/2 cycles test(m)

RB（Write）⇒Cache 書込 4 Bytes/cycle
}

write
RB（返り値）⇒Register 書込 8 words/cycle

SSP ローカルメモリ 64 KBytes

によりコンパイルし，スタティックリンクにより生成

したロードモジュールを用いて評価を行った．図 9と

して SPECint，図 10 として SPECfpによる測定結

果を，それぞれ示す．

図中の凡例はサイクル数の内訳を示しており，exec

は命令サイクル数である．test(r)，test(m) および

write は，表 1 に示したとおり再利用表の操作に要

したサイクル数である．また，cacheおよび window

はそれぞれキャッシュミスおよびレジスタウィンドウ

ミスによるペナルティを表している．本稿で問題とし

ている主記憶値の比較コストは，図中では test(m)と

して現れており，この test(m)が占めるサイクルが少

ないほど，高速化されていることになる．

各ベンチマークプログラムのグラフに関しては，そ

れぞれ左から順に

(M) SSPと再利用のいずれもなし

(Ma) SSPなし，全比較

(Sa) SSP 3台，全比較

(Si) SSP 3台，無効化

(Sp) SSP 3台，一部比較

が要したサイクル数を表している．各サイクル数は，

(M)を 1とする正規化を行っている．

まず図 9 の SPECintでは，MSPのみの(Ma)でも

再利用の効果が得られているものが多い．これは，プロ

グラム中の同じ命令区間が参照する主記憶アドレスに，

ある程度重なりが存在することを示しており，無効化

(M)  SSP:0, w/o Reuse
 (Ma) SSP:0, Compare All
  (Sa)  SSP:3, Compare All
   (Si)   SSP:3, Invalidate
    (Sp)  SSP:3, Compare Partially

図 9 MSP が実行したサイクル数（SPECint 95）
Fig. 9 Ratio of executed cycles on MSP (SPECint 95).

図 10 MSP が実行したサイクル数（SPECfp 95）
Fig. 10 Ratio of executed cycles on MSP (SPECfp 95).

を用いた場合，再利用率の低下が生じる．このようなプ

ログラム（特に 124.m88ksimおよび 147.vortex）で

は，(Sp)は(Si)に対して，大きなサイクル数削減を実

現できている．加えて，(Sa)において test(m)の値が

大きいプログラムに関しては，(Sp)によるオーバヘッ

ド削減の効果も大きくなり，これら 2つの特徴をあわ

せ持つ 124.m88ksimでは 45%，147.vortexでは 40%

の実行サイクル数削減率が得られた．また，SPECint

における(Sp)の平均サイクル数削減率は約 20%とな

り，(Sa)の 15% および(Si)の 14% を上回った．

次に，図 10に示す SPECfpでは，MSPのみでは再

利用の効果があまり得られていないものが多い．これ

は，そもそもプログラム中で同じ命令区間により参照

される主記憶アドレスの重なりがほとんどないことと

関係があり，エントリを無効化しても再利用率が影響
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を受けにくいと推測できる．ただし，主記憶入力アド

レスが単調に変化しているため SSPの導入によって得

られる台数効果は大きくなると考えられる．SPECint

同様，SPECfpにおける(Sp) の平均サイクル数削減

率は 35%となり，(Sa)の 25%，(Si)の 29%よりも良

好な結果が得られた．

この結果を速度向上として計算すると，(Sp) は

SPECint では最大 1.83 倍，平均 1.24 倍，SPECfp

では最大 2.23倍，平均 1.54倍となり，Molinaら29)

の手法よりも優れた値となった．さらに，本手法はコ

ンパイラ支援を必要とせず既存のロードモジュールに

適用可能であるものの，コンパイラ支援を用いるWu

ら28) の手法と比較しても，同等以上の結果となった．

たとえば共有メモリ型マルチプロセッサでは，並列

化コンパイラを用いて最適化を行った場合，4台構成の

環境において SPECfp95の 101.tomcatv，102.swim，

104.hydro2d，107.mgridに対し，3.8倍の速度向上，

すなわち 72%のサイクル数削減が得られることが報告

されている33)．これに対し本稿が提案する(Sp)では，

上記の 4ベンチマークでの結果は平均 52%のサイク

ル数削減となり，我々のMSP+SSP3台の環境を 4台

のプロセッサによる並列実行と見なした場合，これに

劣る結果となる．しかし我々の手法は，そもそも並列

化が困難であるプログラムに対しても有効であり，上

記の 4ベンチマーク以外においても有効な結果が得ら

れている．また，既存のロードモジュールに対しバイ

ナリ互換性を保ったまま適用可能であるというのも大

きな利点である．

以上のように，(Sp)は SPECint/fpのいずれにおい

ても，(Sa)よりも明らかに有効な結果が得られた．ま

た，(Si)に不利なベンチマークが多い SPECintでも

有効な結果が得られた．比較的(Si)に適した SPECfp

においても，(Sp)は(Si)と同等の性能を示した．これ

らのことより，本稿で提案する一部比較による手法が，

無効化および全比較を含めた 3つの手法のうち最も優

れているといえ，その有効性が示せた．

なお，再利用率が高く execの大幅な削減が実現でき

ているものに関しても，キャッシュミスによるペナル

ティは減少していない．たとえばループの場合，個々

の MSP および SSPにおいては入力の局所性は必ず

しも高くなく，単純にキャッシュラインの 1/4程度し

か有効利用できていないと考えられる．対策としては，

二次キャッシュを用意し，MSPおよびすべての SSP

で共有させることでプリフェッチを有効にする方法が

考えられる．

7. お わ り に

本稿では，区間再利用および並列事前実行を用いた，

非対称の投機的マルチスレッディングを提案した．ま

た，主記憶一貫性を保つ手法として，投機的マルチス

レッディングで一般的に用いられる無効化の方法に対

し，我々は主記憶入力の比較を必要最小限にとどめる

方法を用いることで，再利用の際のオーバヘッドを軽

減する方法を示し，SPEC95により評価を行った．

結果，一部比較による手法が，従来の無効化による

手法および全比較による手法の両方の利点を生かすこ

とで，ほとんどの場合において従来手法より良好，あ

るいはほぼ同等の結果が得られた．全比較では 46%，

無効化では 54%であった最大サイクル数削減率にお

いては，一部比較では 55%という値が得られた．ま

た 1プロセッサで再利用を行わない場合に対するサイ

クル数削減率の平均を算出したところ，本稿の提案す

る一部比較では SPECint95で 20%となり，全比較の

15%および無効化の 14%を，SPECfp95で 35%とな

り，全比較の 25%および無効化の 29%を，それぞれ

上回る結果となった．

今後は，共有二次キャッシュを考慮した場合事前実

行によりキャッシュミスオーバヘッドが削減できるか

どうかについて検討したいと考えている．
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