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バイナリ変換によるデータプリフェッチのための
ハードウェア削減手法

請 園 智 玲†1 田 中 清 史†1

プロセッサの動作速度とメモリアクセススピードの間には大きな速度差があり，そ
の速度差は現在も増大を続け，プロセッサの計算速度向上の妨げとなっている．この
問題はメモリウォール問題として広く知られている．これまで，メモリウォール問題
を改善するための手法の 1 つとしてデータプリフェッチが研究されてきた．データプ
リフェッチはコンパイラによるソフトウェアプリフェッチと専用ハードウェアを用いた
ハードウェアプリフェッチに大きく分類することができる．一般的に，ソフトウェア
プリフェッチは予測精度が悪く，ハードウェアプリフェッチは予測精度は高いがハー
ドウェアコストが高い．本稿は，ネイティブバイナリに対する動的最適化手法を用い
ることで，予測精度が高くハードウェアコストの低いデータプリフェッチを実現する
手法を提案する．シミュレーションにより提案手法が他のプリフェッチ手法に比べて，
同等もしくはそれ以上の性能持つことを確認した．また，それぞれの必要メモリ量の
見積りを行い，提案手法ハードウェア規模がきわめて小さいことを示した．

A Technique for Reducing Data Prefetch Hardware
Using Binary Translation

Tomoaki Ukezono†1 and Kiyofumi Tanaka†1

There is a significant gap between processor’s operational speed and mem-
ory access speed, and currently the gap is increasing. This problem is widely
known as memory wall problem. Data prefetch techniques have been studied
as a way to alleviate the memory wall problem. Data prefetch techniques can
be devided roughly into software prefetch by using a compiler and hardware
prefetch by using dedicated hardware. In general, prefetch accuracy of soft-
ware prefetch techniques is lower than that of hardware prefetch and hardware
prefetch while hardware prefetch requires higher cost of dedicated hardware. In
this paper, we propose a prefetch technique that can achive both low hardware
cost and accurate prefetching by using a dynamic optimization technique for
native binary. We confirmed that the proposed techniques can had similar or
better performance than conventional prefetch techniques by simulation, and

we showed that hardware scale of the proposed techniques was much small by
estimating required memory for each technique.

1. は じ め に

データプリフェッチは主記憶にあるメモリブロックが実際に使われる前に，主記憶に対し

て投機的にノンブロッキングリード要求を発行する手法である．プリフェッチにより主記憶

から読み出されたメモリブロックは，プログラム実行のバックグラウンドでキャッシュメモ

リなどに格納される．これにより，計算に必要なメモリブロックが実際に使われる前にキャッ

シュメモリに到着した場合，メモリアクセス遅延を完全に隠蔽でき，プロセッサとメモリア

クセス速度の差を吸収することができる．また，対象ブロックの到着が間に合わなかった場

合でも，部分的にメモリアクセス遅延を隠蔽することができる．このことから，データプリ

フェッチの適用はキャッシュメモリの非効率利用や初期参照ミスの問題を解決する有効な手

段となる．

代表的なプリフェッチ実現のアプローチは 2つある．ソフトウェアプリフェッチとハード

ウェアプリフェッチである．

ソフトウェアによるアプローチはコンパイラによる最適化手法の 1 つとして実現され

る2)–5)．この手法を用いる際に，プログラム中のある段階で，将来必要になるであろうメモ

リブロックのアドレス（プリフェッチアドレス）の予測は，プログラムコードの構造やデー

タ構造などから解析される．このため，ソフトウェアプリフェッチは特別なハードウェアに

よるサポートを必要としない．ソフトウェアプリフェッチは単純な制御構造やデータ構造を

持つプログラムコードに対し，メモリアクセスレイテンシを隠蔽するうえで大きな貢献があ

る一方で，解析の困難さに起因する複雑なプログラムコードに対する低いプリフェッチ精度

や，プリフェッチ命令自身とプリフェッチアドレス計算のための命令数増加による命令フェッ

チオーバヘッドの問題がある．

ハードウェアによるプリフェッチ手法は，CPUやメモリコントローラなどに追加された

ハードウェアがプログラム実行のバックグラウンドでプリフェッチリードを発行する方法で

ある．この手法の特徴は，実際に CPUから発行されるアドレスを用いてプリフェッチアド
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レスを予測するところにある6)–8)．これらの提案は，参照を解析するために特別なハード

ウェアを用いることで，高精度でプリフェッチ発行を行うことを可能にする．しかしながら，

実行中に発行済みアドレスを記憶するための大規模なハードウェアが要求されるため，ハー

ドウェア量の増大や遅延設計上，回路の動作周波数を低下させる要因となる可能性がある．

本稿では，それぞれのプリフェッチ実現手法の特徴を活かすために，新しいアプローチの

データプリフェッチ手法を提案する．本手法はソフトウェアプリフェッチと同様に，ソフト

ウェア側からプリフェッチ命令を実行する方式を採用するが，コンパイラによるプログラム

コード解析ではなく，動的最適化システムによりプログラム実行環境で実際に発行された

メモリアクセスを解析し，プリフェッチのためのコード最適化を行う．本提案は手段として

ソフトウェアの修正を用いるが，本質的には CPUにハードウェアを追加して発行済みアド

レスの解析によるプリフェッチ発行を目的とすることから，ハードウェアプリフェッチによ

り近い．これまでの研究で，我々はネイティブバイナリに対する動的最適化を行うシステ

ムを提案した．このシステムは Hybrid and Dynamic Optimization System（HDOS）と

呼ばれる1)．本提案は HDOSを用いてデータプリフェッチを実現する．HDOSは実行中に

コードの最適化を行うので，ユーザに対して透過的であるとともに，生成されたバイナリ

は，プログラム実行終了時に実行ファイルとして保存することが可能で，次回以降に同一の

実行が行われる場合，最適化処理なしにプリフェッチの効果のあるバイナリを実行できる利

点がある．また，HDOSは軽いハードウェアで実装できることから，少ないハードウェア

量でハードウェアプリフェッチと同じ性能が実現できれば，CPU設計においてハードウェ

ア量の節約になる．加えて，本提案は従来のソフトウェアプリフェッチの欠点であったプリ

フェッチアドレス計算のための命令数増加を，通常のロード/ストア命令にプリフェッチ機

能を付加した命令を用いることで削除している．

2. HDOS

HDOSは CPU内部の補助的なトラップハードウェアとオペレーティングシステムに組

み込まれたトラップハンドリングソフトウェアで構成される．最適化ルーチンはトラップハ

ンドラとして実装される．本章では補助ハードウェアの詳細とハードウェア―ハンドラ間の

インタフェースの詳細を説明する．

2.1 トラップハードウェア

以前の研究において，動的最適化システムのためにトラップハードウェアを提案した1)．

提案ハードウェアはソフトウェアによりコントロールされ，必要に応じトラップイベントを

図 1 User Definable Trap（UDT）ハードウェア
Fig. 1 User Definable Trap (UDT) hardware.

発生させる．提案トラップハードウェアは本稿において User Definable Trap（UDT）と

呼ばれる．UDT のハードウェアブロックを図 1 に示す．図中では，たとえば分岐方向が

takenのとき，BNEの実行後トラップを発生させる．従来の CPUデザインでは，CPUが

提供するトラップの機能は例外や外部割込み，システムコールなど，CPUの設計者によっ

て定められた原因の場合のみ，トラップハンドラへ制御の遷移を許す．これに対し，UDT

はユーザによって指定されたトラップ条件が満たされた場合に，ユーザによって指定された

トラップハンドラを起動する．

UDTはリオーダバッファがリタイアエントリをレジスタファイルにコミットした後にト

ラップを発生させる機能を持つ．図 1 の Trap Event Driver（TED）が UDTの処理の中

心となる回路である．TEDは 2つの処理を同時に行う．1つ目の処理はリオーダバッファ

のリタイアエントリを Retired Reorder Buffer Entry（RRBE）バッファ内に格納すること

である．2つ目の処理は Trap Definition Table（TDT）の参照である．TDTエントリは

命令を識別するオペコードとその命令の振舞いが記述されている．RRBEは命令完了時の

状態が記述されており，TEDは RRBEの情報から TDTを参照する．TDT内のエントリ
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と RRBEの情報が一致した場合，UDTはトラップを発生させる．なお，RRBEと TDT

は，専用命令を使用してトラップハンドラからアクセスを行うことが可能である．このイン

タフェースを利用してトラップハンドラ（最適化ルーチン）はトラップ条件の設定を行い，

プログラム実行状態の把握を行うことができる．

また，TDTの付加機能としてトラップマスク機能がある．トラップマスク機能は TDT

の 1 エントリを使って実現される．トラップマスク機能とは，基本的に TDT に登録する

条件はトラップを発生させる条件であるが，その条件の例外でトラップを発生させない部分

的な条件を設定する機能である．たとえば，「すべての後方分岐でトラップが発生する」条

件の TDTの 1 エントリを追加して，「関数呼び出し（Jump and Link），関数戻り（Jump

Register）の後方分岐ではトラップを発生させない」条件のトラップマスクを TDT に 1エ

ントリとして追加した場合，「関数呼び出し，関数戻り以外のすべての後方分岐でトラップ

を発生」という細かい条件設定を可能にする機能である．これはトラップ発生数を可能な限

り抑えるための機能である．

2.2 命令セット変更

本稿では，ソフトウェアオーバヘッドのないデータプリフェッチ最適化のために，命令セッ

トアーキテクチャに 3種類の命令を加えた．本節ではその詳細を説明する．

2.2.1 逐次ロード/ストア命令

配列はプログラム言語を問わず，多くのプログラムで使用されるデータ構造である．配

列の要素は仮想アドレス空間上，等間隔に配置される特性があり，このデータ構造へのア

クセスは等間隔アドレスを発行する可能性が高い．このデータ構造へのアクセスに対して

データプリフェッチ最適化を施すために，新しいプリフェッチ命令 Sequential Load or Store

Instructions（SLSI）を加えた．5 章で性能評価を行う際に Alpha命令セット18) に追加し

た SLSIの中で，整数ロードに関するもの中からいくつかを表 1 に示す．

SLSIは既存のロード/ストア機能と逐次プリフェッチ機能の 2つの機能を 1つの命令で行

う．SLSIは拡張元となる Alpha既存命令に対し末尾に SEQ POSと SEQ NEGで示され

る 2つのプリフェッチ方向を示すニモニックを追加した形で表現される．表 1 の説明で示さ

れる順方向とはアドレス空間上，上位番地に向けての逐次プリフェッチ機能が付加される意

味で，逆方向とは下位番地に向けての逐次プリフェッチ機能が付加されるという意味である．

拡張元命令の列は追加命令に対応する Alphaの持つ既存のロード命令を示す．説明の符有，

整有の表記は既存命令の持つ符号拡張機能，アライン機能の有無を示している．実際には整

数ロードに関する命令の追加は表 1 で示される命令数だけでなく，Alphaに既存の整数ロー

表 1 ALPHA 命令セットに追加した整数ロードに関する SLSI の命令
Table 1 SLSIs for integer loads added to Alpha ISA.

追加命令 拡張元命令 説明
LDBU SEQ POS LDBU 順方向 1B 逐次ロード/符無
LDWU SEQ POS LDWU 順方向 2B 逐次ロード/符無
LDL SEQ POS LDL 順方向 4B 逐次ロード/符有
LDQ SEQ POS LDQ 順方向 8B 逐次ロード/符有
LDQU SEQ POS LDQU 順方向 8B 逐次ロード/整無
LDBU SEQ NEG LDBU 逆方向 1B 逐次ロード/符無
LDL SEQ NEG LDL 逆方向 4B 逐次ロード/符有
LDQ SEQ NEG LDQ 逆方向 8B 逐次ロード/符有
LDQU SEQ NEG LDQU 逆方向 8B 逐次ロード/整有

図 2 SLSI の動作例
Fig. 2 Example of behavior of SLSI.

ド命令数の 2倍の数（POSと NEG）が追加される（18命令）．また，SLSIはロード命令

だけでなく，ストア命令も存在することから，これに加え Alphaに既存の整数ストア命令

数の 2倍（14命令），さらに，浮動小数ロード/ストア命令に対しても既存命令の 2倍の数

の命令（16命令）が追加される．このように，Alphaで提供されるすべてのデータ転送命

令に対応する逐次プリフェッチ機能を備えた命令（計 48命令）を用意することで，最適化は

プログラムコード内の既存のロード/ストア命令と SLSIを置換することのみで行うことが

できる．SLSIの命令数を追加することにより，Alphaのデータ転送命令数は 3倍になるが，

すべての SLSIは Alpha命令セットエンコーディングの分類miscellaneous instructions内

で提供することが可能である．

図 2 に SLSIの実行時の振舞いを示す．図中の LDQU SEQ POSは SLSI命令の 1つで
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ある（アラインなし順方向 8B逐次ロード）．この命令は以下の 3ステップを実行する．最

初のステップとして，関係するロード命令（LDQU）と同様の機能を実行する．第 2のス

テップとして，LDQU機能で生成した仮想アドレスに定数値を加算することによってプリ

フェッチするアドレスを計算する．第 3のステップとして，LDQU SEQ POSは計算した

プリフェッチアドレスを主記憶に発行する．図中の Stride Length はキャッシュブロック数

で表現される．図の例では，LDQU SEQ POSの通常ロード機能が最初のメモリブロック

にアクセスしている間，同命令のプリフェッチ機能が Stride Length 数分のキャッシュブロッ

クサイズ先のアドレスに対しプリフェッチを行う．その後，LDQU SEQ POSの通常ロー

ド機能が 2番目のメモリブロックに対しロードを行うときに，同命令のプリフェッチ機能は

2番目のプリフェッチ対象ブロックの発行を行う．このように，LDQU SEQ POSはつねに

Stride Length分先のブロックを先見してプリフェッチする．この Stride Length の例では，

LDQU SEQ POSの持つ通常ロード機能は最初に 6回のキャッシュミスを起こすが，6回

のキャッシュミスが起きた後，キャッシュミスを発生させない．

図 3 に SLSIを実現するためのハードウェア機構を示す．プリフェッチ発行のメカニズム

は CPU実装者の設計依存であるが，図 3 は実装する際のメモリシステムモデルの一例を

示している．通常のスーパスカラ・アウトオブオーダプロセッサはストアのインオーダ性の

保証とロードのオーバラップおよびストア値のフォワードのため，Load/Store Queue を

図 3 SLSI/ILI/SILI を実現するメモリシステムモデル
Fig. 3 Memory system model for SLSI/ILI/SILI.

備えている．SLSIは命令実行パイプライン上では，Load/Store Queueに挿入されるまで

拡張元の命令とまったく同じ動作をする．通常のロード/ストア命令は Load/Store Queue

の出口からキャッシュ参照するためのアドレスを発行するが，SLSIの場合は，それと同時

にプリフェッチアドレスを計算するための加算器に参照アドレスを入力する．図 3 に示す

stride値は命令セットエンコーディングの空きの都合上，定数をセットするレジスタであっ

たり，命令フィールドにセットされていたストライド値であったりする．図 3 では，便宜

的に固定レジスタから取得する場合を示している．プリフェッチアドレスを計算後，計算結

果はキャッシュ参照し，キャッシュが該当アドレスのデータを持たない場合のみ，Prefetch

Issue Queueにプリフェッチアドレスが渡される．Prefetch Issue Queueは Queueがオー

バフローしない状況で，かつ，挿入されるプリフェッチアドレスがすでに Queue内に存在

していないかを確認し，エンキューする．エンキューしない場合は，計算したプリフェッチ

アドレスは棄てられる．Prefetch Issue Queueは Queueに入れられた順にメモリに対して

読み出し要求を行うが，同時にキャッシュミスが発生し，キャッシュから読み出し要求が出

ている場合は，それが解決するまで要求の発行を待つ．なお，4.1 節と 5 章で示される評価

のための Simple Scalarへの修正はこのメモリシステムモデルに基づいている．

2.2.2 間接参照プリフェッチ命令

C言語などのポインタを持つ高級言語では，リストやツリー構造など，検索や操作に要す

る時間を短縮するためにポインタを多用する．ポインタ変数をプログラム内に定義し，アク

セスした場合，キャッシュには間接参照先の仮想アドレスが格納される．本稿はこのプログ

ラム特性を活用するため，間接参照プリフェッチ命令 Indirect Load Instruction（ILI）を

対象命令セットに加えた．ポインタをロードする命令として，たとえば，64ビットアドレ

ス空間を扱うアーキテチャでは，8 バイトロード命令が多用される．Alpha 命令セットで

は LDQ/LDQU命令がそれにあたる．本稿における実装ではアンアライン状態で主記憶上

にポインタが配置される状況は想定せず，LDQのみを対象とし LDQの機能に間接参照プ

リフェッチの機能を備えた IND LDQの 1命令を追加した．ILI(IND LDQ)は通常のロー

ド機能（8バイトロード）と間接参照先のプリフェッチを行う機能を 1つの命令で持つ．ま

た，SLSIと同様に，置換操作だけで最適化を施行することが可能であり，SLSIとあわせて

miscellaneous instructionsで提供することが可能である．

ILIは通常のロード命令と特殊な制御フラグを持つキャッシュのフラグ操作を行う命令で

ある．特殊な制御フラグとは，キャッシュブロック内のどの場所にポインタ値を持つかを示

すフラグビット（Pビット）である．たとえば，64ビットアドレスを扱うアーキテクチャ
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で，キャッシュブロックサイズが 64バイトの場合，1つのポインタは 8バイトなので，1ブ

ロック内に 8 バイトアラインで最大 8 個のポインタ値を持つことができる．この場合，P

ビットは 1ブロックにつき 8個あり，それぞれのビットがキャッシュブロック内の位置を示

している．ILIは拡張元命令のロード操作を行うためにキャッシュタグ参照を行うが，それ

と同時に P ビットを立てる．ILI の拡張元命令との動作の違いはこの機能の有無のみであ

る．Pビットを備えたキャッシュは 8バイトロードでキャッシュが参照されたときに要求さ

れるデータの該当 Pビットが立っているかを判断し，もし立っていれば，ロードしたデー

タをプリフェッチアドレスとして，まず，キャッシュ内にプリフェッチアドレスが示すデー

タ含まれないかを確認する．その後，含まれないと判断した場合に，図 3 の Prefetch Issue

Queueに渡す．ILIは，まず，Pビットを立ててから，拡張元命令の機能であるロードを行

う．このことから，ILIでデータロードを行うと，Pビットの立っていないキャッシュブロッ

クへの初期参照の場合であっても，必ずロードしたデータをプリフェッチアドレスとして発

行しようとする．また，1度でも Pビットが立ったら，ブロックのリプレースが発生するま

で消えることがないことから，ILI以外の命令で Pビットの指す 8バイトデータをロードし

た場合でも，同様にプリフェッチ発行を行おうとする．SLSIと同様に，4.1 節と 5 章で示さ

れる評価のための Simple Scalarへの修正は，このメモリシステムモデルに基づいている．

2.2.3 逐次間接参照プリフェッチ命令

本稿では，SLSIと ILIを組み合わせた Sequential Indirect Load Instruction（SILI）を

提案する．SILIは SLSIと同様の動作をするが，異なる点として SILIは逐次プリフェッチ

機能で主記憶からリードして，キャッシュ内にデータ格納する際に，そのキャッシュブロッ

クのすべての Pビットを有効にする機能を有している．これにより，ポインタ配列への配

列アクセスであり，かつ，間接参照であるアクセスに対応することが可能となる．Alpha命

令セットにおいて，SILIは ILIと同様に 8バイトロードに限定されるため，拡張元命令に

LDQ を持つ SEQ IND LDQ と呼ばれる命令 1 つが追加される．SILI は SLSI，ILI とあ

わせて miscellaneous instructionsで提供することが可能である．

3. 最適化アルゴリズム

本章では，メモリ参照解析と最適化を行うソフトウェアの詳細を述べる．最適化ソフト

ウェアは 2.2 節で述べた 3種の命令を使い，それぞれの命令に対応した 3種類の最適化を

行う．すべての最適化には 3段階のステップがある．ステップ 1とステップ 2はそれぞれ

ループ解析とアドレス解析を行う．ステップ 3 はそれ以前のステップで得た情報を使い，プ

ログラムコードを修正する．プログラム実行の大半はループ実行で占められる傾向がある

ことから，本システムはすべての処理の最初にループ検出を行う．ステップ 2はステップ 1

で検出したループを何度か実行し，発生するすべてのメモリアクセスを集計して履歴テー

ブルを作成する．ステップ 3は履歴テーブルを解析して，追加命令（SLSI，ILI，SILI）に

置換する命令の候補を選別し，バイナリコードに修正を加える．3つの追加命令の置換作業

は，ステップ 1とステップ 2は共通であり，それぞれの最適化によってステップ 3の処理

が異なる．

3.1 ステップ 1：ループ検出

ステップ 1では，まず，HDOSは TDTエントリを後方分岐が実行されたときにトラッ

プを発生させるように設定する．この TDT設定では，UDTは後方分岐が実行されるごと

に最適化ルーチンを呼び出すことになる．このステップの主な処理は後方分岐リストの作成

である．後方（仮想アドレス上若いアドレス）に分岐する命令はループバック分岐命令にな

る可能性があることから，後方分岐リストを生成することによってループバック分岐命令を

特定することができる．最適化ルーチンは呼び出された後，専用命令を用いて RRBEを読

み出し，そこから得られた PC値を用い，既存の後方分岐リストを検索する．リストが存在

しない場合や既存リストになければ，新しくリストに加える．このとき，関数呼び出し，関

数戻りに関係する分岐はリストに加えない．同時に，検索で得られたリスト要素の実行回数

項目をインクリメントする．実行回数が与えられた閾値を超えた後方分岐を見つけた場合，

その後方分岐はループバック分岐命令であると断定され，ステップ 2に処理が遷移する．

3.2 ステップ 2：メモリアクセス履歴テーブルの作成と検査

ループバック分岐が検出された後，TDT設定は以前の設定に加えて，ロード/ストア命

令が実行された後にトラップを発生する設定が加えられる．最適化ルーチンは該当ループ

バック分岐命令が指定された回数分 taken実行されるまで，このループで発生するメモリ

アクセスの解析を行う．本稿では，この作業を観測フェーズと呼ぶ．図 4 は観測フェーズ

で作成されるメモリアクセス履歴テーブルの例を示す．

図の履歴テーブルは 6つの項目を持つ．図中の項目を左から順に示す．PCはロード/スト

ア命令の PC値，Strideは等間隔アクセスを示すフラグ，Variableは等間隔でないアクセス

パターンを示すフラグ，Stride Lengthは等間隔アクセス時のアクセス間隔，Last Address

は最後にアクセスされたアドレスを示す．最後に Execute はそのロード/ストア命令が実行

された回数を示す．履歴テーブル内の行は観測フェーズの間，最初にロード/ストアが観測

されたときに作成される．そのため，各エントリ（行）は異なる PC値を持つ．最適化ルー
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図 4 メモリ参照履歴テーブルの例
Fig. 4 Example of memory reference history table.

チンは履歴テーブルを RRBEから取得したトラップの原因となった命令の PC値を用いて

検索し，一致を調べる．一致エントリを見つけた場合，以下の 4ステップを実行し，履歴

テーブル内の該当エントリを更新する．

( 1 ) 今回のトラップの原因となった命令の参照アドレスと Last Addressを減算し，Stride

Length（SL）を得る．

( 2 ) 得られた SL はエントリ内にある古い SLと比較される．もし，フラグ Variable が

0 でかつ，古い SL が 0 であるか（2 回目のアクセス：暫定ストライド），またはフ

ラグ Variable が 0でかつ，得られた SLと古い SL が等しいとき（3回目以降で同

ストライドが観測された：暫定ストライド継続），フラグ Stride は 1にセットされ，

フラグ Variable は 0 にセットされ，古い SL は得られた SL で更新される（暫定ス

トライド継続時は Stride，Variable，SLの値変化なし）．それ以外の場合は，フラグ

Strideは 0にセットされ，フラグ Variable は 1にセットされる．

( 3 ) Last Addressを新しく観測された参照アドレスで更新する．

( 4 ) Execute をインクリメントする．

最適化ルーチンはエントリの追加と上記の ( 1 )～( 4 )ステップの更新を観測フェーズが終

了するまで繰り返す．観測フェーズが終了した後，最適化ルーチンは履歴テーブルを順に検

査し観測フェーズ中に逐次アクセスを発生させたロード/ストア命令を特定する．

3.3 ステップ 3：バイナリコードへの修正

SLSIを使用する最適化は，履歴テーブルの Stride が 1で，かつ Stride Length が 0でな

いロード/ストア命令に対して行われる（図 4 の 3番目のエントリ）．ILIを使用する最適化

は Variable が 1である 8バイトロード命令に対して行われる（図 4 の 4番目のエントリ）．

SILIは Stride が 1で，かつ Stride Length が 8である 8バイトロード命令に対して行わ

れる（図 4 の 2番目のエントリ）．本節の以降の段落は，ステップ 3の処理をそれぞれの最

適化に分けて説明する．また，3つの最適化は履歴テーブルを調べながら，ステップ 3で同

時に行うことが可能である．

逐次プリフェッチ最適化を行う場合，ステップ 2の解析が終了した後，最適化ルーチンは

逐次アクセスを発生させた命令を SLSIで置換する．

間接参照プリフェッチ最適化を行う場合，ステップ 2で置換候補が決まった後に，バイナ

リコードの解析を行う．該当命令の後に実行される命令列をたどり，該当命令でロードされ

た値の入ったレジスタが，他のロードストアのアドレス計算のベースアドレスレジスタとし

て使われる場合に，候補のロード命令はポインタをロードしていることが確定する．間接参

照プリフェッチ最適化処理は，この条件を満たす候補にのみ，ILIとの置換を行う．分岐で

追跡ができない場合や，該当レジスタが上書される場合など，ポインタ値としてのレジスタ

使用が確認できない場合は，置換を諦める．

逐次間接参照プリフェッチ最適化処理は，逐次プリフェッチ最適化の解析処理中に 8バイ

ト逐次参照を確認した場合に特別に行う．その該当ロード命令に対して間接参照プリフェッ

チ最適化のポインタ値使用チェックを行い，ポインタとして使用されていた場合に SILIと

の置換を行う．

4. ソフトウェアオーバヘッド

HDOSでは，UDTによりトラップハンドラが呼び出され，ソフトウェアで最適化が実現

するシステムであることから，最適化対象コードの実行時間のほかに，最適化ルーチンを実

行するソフトウェアオーバヘッドが存在する．本章では，HDOSのソフトウェアオーバヘッ

ドについて議論する．HDOSは実行中のバイナリコードに対し，トラップハンドラが最適

化を行う．その際に，最適化を行うトラップハンドラ自身の実行がソフトウェアオーバヘッ

ドになる．本提案はソフトウェアプリフェッチの利点が生かされているため，バイナリ生成

後の 2回目以降の実行は，このオーバヘッドなしで実行が可能になる．しかしながら，1回

目の実行の場合でもこのオーバヘッドは許容できるものでなくてはならない．本章では，ハ

ンドラ実行による実行時間の増加をシミュレーション上で得られるトラップ回数と Simple

Scalar 3.0 19) 上で実行したトラップハンドラの実行クロック数から見積もる．

4.1 ソフトウェアオーバヘッド見積り環境

ソフトウェアオーバヘッド見積りのためのシミュレーションは PISA命令セット17) 用の

Simple Scalar 3.0を使い行った．シミュレーションの方式はスーパスカラ，アウトオブオー

ダ実行シミュレーションである sim-outorderで行った．評価は SPEC2000 20) ベンチマー
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表 2 SimpleScalar シミュレーションパラメータ
Table 2 SimpleScalar simulation parameters.

issue width 4

decode width 4

ruu size 16

lsq size 8

dl1 size 64KB

dl1 way 4

dl1 block size 32B

dl1 access latency 1 cycle

il1 size 64KB

il1 way 4

il1 block size 32B

il1 access latency 1 cycle

ul2 size 2MB

ul2 way 8

ul2 block size 64B

ul2 access latency 6 cycles

memory access latency [first]:120 [inter]:12 cycles

memory access bus width 8B

クの中から 10のアプリケーションを選択し，行った．バイナリは SimpleScalarのサイト21)

よりプリコンパイルバイナリを取得し，使用した．

Simple Scalarのシミュレーションパラメータを表 2 に示す．すべての SPEC2000アプ

リケーションは 20億命令完了まで実行した．Simple Scalar 3.0のシミュレーションモデル

に対し，プリフェッチ機能を追加するため，メモリシステムモデルに修正を加え，PISA命

令セット定義に SLSI，ILI，SILIを加えた．また，UDTハードウェアとトラップハンドラ

（最適化ルーチン）はシミュレータコード内に直接記述した．HDOSの最適化時に使用する

パラメータは，後方分岐ループバック回数閾値を 100回，メモリアクセスを観測するため

のループバック回数を 100回とした．使用した UDT エントリは 4エントリである．本シ

ミュレーションを行うことにより，ソフトウェアオーバヘッドを含まない実行クロックサイ

クルを得ることができる．

4.2 ソフトウェアオーバヘッド見積り手法

Simple Scalar 3.0は精密なスーパスカラ・アウトオブオーダ実行プロセッサのパフォー

マンスシミュレーションを行うことができるが，トラップ/例外/割込みのハンドリングを

含むオペレーティングシステム全体に対してのシミュレーションには対応しておらず，計測

対象のアプリケーションのバイナリのコードに対してのみ性能評価を行う．たとえば，アプ

リケーションが呼び出すシステムコールなどに起因するトラップは Simple Scalar内でシス

テムコールエミュレーションが行われ，OS部のコードのシミュレーションが省略されてい

る．HDOSはトラップを起点に最適化ルーチンを呼ぶシステムであることから，トラップ

で遷移した OS部のコードが実行できるシミュレータでなければ，正確にシステム全体のパ

フォーマンスを計測することができない．

このことから，本節ではソフトウェアオーバヘッドを見積もるために，計測対象アプリ

ケーションの実行クロックサイクル，HDOSに起因するトラップ発生回数，最適化ルーチン

の実行クロックサイクルを Simple Scalarで個別に求め，それらの数値を使ってオーバヘッ

ドを見積もる．本稿では以下の式でオーバヘッドを試算する．最適化適用しない実行クロッ

クサイクルを c，最適化適用した場合の実行クロックサイクルを C（オーバヘッドを含まな

い），HDOS適用実行時のトラップ数を T，トラップハンドラの実行サイクルを Ch とした

場合，HDOSを適用した実行時間の増加比 Rc は以下の式で見積もることができる．

Rc =
T ∗ Ch + C

c
(1)

しかしながら，実際の実行では，トラップが発生した状況により，ハンドラの実行サイク

ル数にばらつきがあり，式 (1)の Ch のように定数値で与えて，精度の高い見積りを行うこ

とが難しい．このことから，3 章で説明した最適化アルゴリズムの特性より，T と Ch のパ

ラメータをどのステップにおいてトラップが発生したか，場合分けを行い，より精度の高い

見積りを行う．T と Ch は 3 章のアルゴリズムのステップに対応してそれぞれ T1，T2，T3，

Ch1，Ch2，Ch3 に分類する．これらパラメータを用いて式 (1)を表現すると

Rc =
T1 ∗ Ch1 + T2 ∗ Ch2 + T3 ∗ Ch3 + C

c
(2)

となる．T1，T2，T3は Simple Scalarで個々のベンチマークごとに計算し，シミュレーショ

ン終了時にダンプすることで，容易に得ることができる．本稿では，Ch1，Ch2，Ch3 をそ

れぞれステップごとに独立したプログラムとして Simple Scalar 上で実行し，その実行ク

ロックサイクル数を固定パラメータ値として用いる．ステップ 1とステップ 2はそれぞれ，

分岐履歴テーブルとメモリアクセス履歴テーブルの更新を行っている．PC値をキーとして

ハッシュ関数でテーブルのインデックスを計算した後，該当エントリに対して指定フィール

ドの上書きおよびインクリメント処理を行う．また，必要がある場合のみ，エントリの初期

化を行う．本稿では，ステップ 1とステップ 2に関してワーストケースであるエントリの
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表 3 見積りに使用する各ステップごとのハンドラ実行クロックサイクルパラメータ
Table 3 Parameters of handler-execution clock cycles for each step in the estimation.

Ch1 Ch2 Ch3

180 790 4928.4

図 5 ソフトウェアオーバヘッドを含む実行時間の増減
Fig. 5 Increase of execution time including software overheads.

初期化を含むパスの実行クロックサイクルをパラメータ値として採用した．ステップ 3はメ

モリアクセス履歴テーブルをテーブルウォークしながらチェックし，最適化適用条件に一致

したエントリを探す処理である．この処理は与えられるメモリアクセス履歴テーブルの内容

により，処理時間が変化する．このことから，本研究ではステップ 3の実行の入力として与

えるメモリアクセス履歴テーブルとして，事前に実行した Simple Scalar上でのシミュレー

ションからテーブルスナップショットを 10個ずつ取り出し，それぞれのスナップショット

に対してシミュレーションを実行して実行クロックサイクル数を取得し，平均した．以上の

手順で得られた Ch1，Ch2，Ch3 のパラメータ値を表 3 に示す．

4.3 ソフトウェアオーバヘッド見積り評価

表 3 で与えられる固定パラメータ値と Simple Scalarにより取得した T1，T2，T3，C，c

で計算した最適化適用時の実行時間の変化 Rcを図 5 に示す．

176.gcc が突出して約 41 倍の実行速度低下となるが，164.gzip，175.vpr，197.parser，

256.bzip2，177.mesa，183.equakeはおおむね 5倍～10倍までの実行速度低下となってい

る．また，181.mcfは最適化による速度向上がほぼ完全にオーバヘッドを隠蔽した例であり，

179.art は HDOS による割込みが極端に少なく，性能に大きな影響を与えなかった例であ

る．今回の見積りで 188.ammpのみが，若干ではあるが，最適化による速度向上が，オー

図 6 SPEC2000 における経過クロックサイクル数とトラップ発生数の関係
Fig. 6 Relationship between elapsed clock cycles and trap occurrences in SPEC 2000.

図 7 SPEC2000 における経過クロックサイクル数と最適化適用箇所数の関係
Fig. 7 Relationship between elapsed clock cycles and the number of applications of optimization in

SPEC 2000.

バヘッドによる速度低下を上回っている．

4.4 ソフトウェアオーバヘッド削減手法の提案と評価

最適化ルーチン実行による性能低下が，プログラム実行のどの時点で起きているかを知る

ために，経過クロックサイクル数と UDTによるトラップ発生数の関係を図 6 に，経過ク

ロックサイクル数と最適化適用数の関係を図 7 に示す．

それぞれの図は個々のデータではなく，すべてのプログラムを通しての分布に着目する．2

つの図からプログラム実行が開始されて 1460 Mクロックの時点に到達するころにはトラッ

プおよび最適化適用数が収束しているのが分かる．ここで考えるべきところは，図 7 から

分かるように最適化適用箇所が見つからなくなった場合でも，ループバック分岐命令に対す

る解析はつねに行われ，トラップは恒常的に発生している点である．そこで，トラップハ
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図 8 UDT-OFF 制御を行った場合のソフトウェアオーバヘッドを含まない IPC 性能向上
Fig. 8 IPC improvement without software overheads in case of UDT-OFF.

図 9 UDT-OFF 制御を行った場合のソフトウェアオーバヘッドを含む実行時間の増減
Fig. 9 Increase of execution time with software overheads in case of UDT-OFF.

ンドラが最後に行った最適化から，5億クロック以上の時間が経過して，最適化が行われな

かった場合に，UDTのトラップ発生条件をクリア（UDT-OFF制御）し，これ以上の解析

を中断する条件を加えた．この条件を加えた場合のソフトウェアオーバヘッドを含まない

IPC性能向上とソフトウェアオーバヘッドを含めた実行時間の変化をそれぞれ図 8 と図 9

に示す．

図 8 より，176.gccと 188.ammpの性能向上が UDT-OFF制御により著しく抑えられて

いることが分かる．これは 5億クロックの無最適化時間の後に性能向上に大きく影響する

最適化候補の命令が検出される予定であったが，それをとりこぼしているためである．それ

以外のアプリケーションにおいては，UDT-OFF制御を加えない場合と比べ，大きな差は

見られない．ただし，256.bzip2のみが UDT-OFF制御を加えた場合に若干の性能向上が

見られる．この性能向上は最適化適用数が減少したことにより，プリフェッチによるキャッ

シュスラッシングが緩和されたことに起因している．この原因については 5 章において詳

しく説明する．

図 9 より，最もソフトウェアオーバヘッドの影響の大きかった 176.gccに大きな変化が見

られなかった．オーバヘッドの変化が少ないうえ，図 8 では，実行速度向上が著しく減少

していることから，20億命令完了時点では，UDT-OFF制御は性能向上を大きく左右する

命令をとりこぼす要因となり，明らかに悪影響を及ぼしている．これは，176.gccがプログ

ラム実行の全般にわたり最適化を行っており，かつ，オーバヘッドの主たる原因がステップ

3の実行によることからくるものである．その一方で 176.gcc以外のアプリケーションでは

オーバヘッドの減少が確認できる．特に 164.gzipでは顕著にオーバヘッドが減少し，約 4

割のオーバヘッド削減に成功している．

UDT-OFF制御の本質は，大部分の最適化適用箇所候補が見つかり，最適化の必要がな

くなったときに，以降の実行のオーバヘッドを削除することにある．本計測では，プログラ

ム実行開始から 20億命令実行までを観測したが，ほとんどの SPEC 2000ベンチマークで

は計算終了までに，それ以上の計算時間が要求される．つまり，これ以降のプログラム実行

を観測していく場合，計算終了までの実行時間が長ければ長いほど最適化による性能向上

が得られたアプリケーションはオーバヘッドの割合は相対的に小さくなっていく．逆に最適

化により得られる性能向上は恒常的に得られる場合があるので，その場合，最適化による

IPC向上がオーバヘッドを上回る可能性がある．

4.5 本章評価環境と 5 章評価環境との関連性

本章の最後に，次章の性能評価で示す環境と本章で示した環境の違いのを述べ，関連性を

示す．

本章の評価では，PISA命令セットを使用した．これは，ハンドラを生成するためのコン

パイラやワークロードとなるプリコンパイル済みの SPECバイナリを使用する都合による

ものである．しかしながら，後の 5 章では，性能評価のために，Alpha 18) 命令セットを使

用している．これは，PISA のようなシミュレーション用の架空の ISA でなく，実在する

ISAにおける実装例を示すことに重点を置いたためである．本章と 5 章の評価を関連付け

るために，両章で使用した SPEC2000バイナリのうち，重複する 6つの各アプリケーショ

ンにおける IPC性能差の平均とデータ参照回数（L1データキャッシュ参照回数）の差の平

均を計算した．IPC性能で PISAバイナリは Alphaバイナリに比べ，平均で 0.5876%の差，

データ参照回数で平均 3.401%の差となった．これは Simple Scalar上で，両バイナリはほ

情報処理学会論文誌 コンピューティングシステム Vol. 2 No. 4 1–14 (Dec. 2009) c© 2009 Information Processing Society of Japan



10 バイナリ変換によるデータプリフェッチのためのハードウェア削減手法

ぼ同じワークロードとして機能していることを示している．この理由の 1つとして，PISA

が MIPS 命令セットを基にして考案された ISA であり，MIPS 命令セットと Alpha 命令

セットが同様の機能を備えた命令を多く持つことがあげられる．特に，今回対象となるロー

ド/ストア命令に関する両 ISA 間の相違点は PISA の持つ拡張アドレッシングモード以外

に見つけることができない．これは，RISCの持つ最小の機能単位で命令を構成するポリシ

によるものである．この特性から，Simple Scalar 3.0の実装では，両 ISAのオペコードを

内部的なオペコードにそれぞれバインドするだけで，命令実行パイプラインのシミュレー

ション部を両 ISAに対し共通でシミュレーションしている．このことから，本章評価環境

と 5 章評価環境はまったく同じではないが，酷似した環境での評価であることが分かる．

5. 性 能 評 価

本章では，本研究と同様にアドレス履歴を用いるプリフェッチ手法に関する関連研究を示

し，その後にそれら研究と HDOSの生成したバイナリを比較し評価を行う．

5.1 比 較 手 法

本研究の生成バイナリの性能を他の履歴アドレスを用いたプリフェッチ手法と比較するた

めに，ここでは，いくつかのよく知られてる関連研究を紹介する．本稿では，3つのアドレ

ス解析手法を関連研究として選択した．Strideプリフェッチと Correlationプリフェッチと

Streamプリフェッチである．

Nesbitらは，グローバルヒストリバッファ（GHB）と呼ばれるアドレス記憶機構を使っ

たデータプリフェッチ手法を提案している9)．GHBは FIFO構造のアドレス記録用テーブ

ルを用意し，その FIFO内の各エントリを指すインデックステーブルを使うことで，FIFO

内のエントリの関連性を記憶しアドレス系列を解析できるようにしている．比較対象とし

て，この GHBを利用したデータプリフェッチの中からストライドアクセスに対応するプリ

フェッチ手法とアクセス間隔変化の相関性（デルタ・コリレーション）に基づくプリフェッチ

手法を選択した．GHBのインデックステーブルの使用法には 2種類ある．グローバルイン

デックスとプログラムカウンタインデックスである．グローバルインデックスは対象とする

FIFO内のアドレス系列が，どの命令が発行したアドレスかを関係なく解析する手法で，プ

ログラムカウンタインデックスは PC により FIFO内をローカライズすることによって，命

令ごとのアドレス系列に区分けする手法である．Nesbitらはプログラムカウンタインデック

スが良い傾向を示すと主張することから，本稿では比較対象にプログラムカウンタインデッ

クスを選択した．Nesbit らはこれらのプリフェッチ手法を独自の命名規則に従い，それぞ

れを PC/CS（Program Counter/Constant Stride），PC/DC（Program Counter/Delta

Correlation）と命名しているため，本稿ではそれを踏襲する．

Somogyiらはキャッシュメモリの持つ空間的局所性を拡張した Streamプリフェッチ SMS

を提案した10)．SMSは AGT（Active Generation Table）と PHT（Pattern History Ta-

ble）と呼ばれる 2 つのテーブルを持ち，ストリームプリフェッチのアドレス列を生成する．

PHTは主にストリームアドレス列を生成するための起点アドレスとパターンの情報を持ち，

AGT は主に PHT に挿入されるストリームプリフェッチのための情報を生成し，PHT に

挿入されるエントリをフィルタリングする機能を持つ．1つのストリームプリフェッチが適

用されるメモリ領域の範囲は Spatial Regionと呼ばれ，その中で起きる 1つのストリーム

アクセスを Spatial Region Generationと呼ぶ．Spatial Region Generationは対象となる

Spatial Region 内で過去に起きた時系列のミスアドレス列であり，これをストリームプリ

フェッチの対象としている．SMSはこの Spatial Region Generationを使い，トリガとな

るあるキャッシュミスに関連した Spatial Region 内の複数のキャッシュブロックを 1 回の

キャッシュミスでロードすることで，キャッシュの空間的局所性を拡張することを可能にし

ている．PHTの 1エントリは 1 Spatial Region Generationに対応し，キャッシュミスが

起きたときに，PHTの持つトリガとなるキャッシュミスアドレスが検索され，ヒットした

場合に，ストリームプリフェッチが開始される．

本章の以降の性能評価は PC/CS，PC/DC，SMSを比較対象に行う．

5.2 パフォーマンスシミュレーション

性能評価のシミュレーションは Alpha 命令セット18) 用の Simple Scalar 3.0 19) を使い

行った．シミュレーションの方式はスーパスカラ，アウトオブオーダ実行シミュレーション

である sim-outorderで行った．シミュレーションパラメータは 4.1 節で示した表 2 と同様

である．

評価は SPEC2000 20) ベンチマークの中から 21 のアプリケーションを選択し，行った．

バイナリは SimpleScalar のサイト21) よりプリコンパイルバイナリを取得し，評価に使用

した．このバイナリはプリフェッチ最適化が施されていない．すべてのアプリケーションは

20億命令完了まで実行した．

Simple Scalar 3.0のシミュレーションモデルに対する修正は 4.1 節で示した修正と同様

である．なお，4.1 節におけるシミュレーションは，オンタイムで最適化を行い，最適化のソ

フトウェアオーバヘッドを除く性能の変化を得ることができるが，後方分岐ループバックの

100回分の計測とメモリアクセスを観測するためのループバック 100回分の計 200回ループ
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図 10 SPEC2000 における IPC 性能の向上比
Fig. 10 Improvement ratio of IPC in SPEC 2000.

バックしている間，2回目以降の実行で得られる性能に比べ，最適化される予定のロード/

ストア命令のプリフェッチの効果が得られず，その分の性能が異なる．しかしながら，経験

的に最適化前に該当命令が実行される回数は最適化後に実行される回数と比べ，きわめて少

ないため，この差分はきわめて小さい．本稿では，この差分を誤差として，上記シミュレー

ション実行で得られる性能向上を 2回目以降の実行の性能とほぼ同じであると位置づける．

比較対象である他のプリフェッチ手法 PC/CS，PC/DC，SMSの評価に関しても同様に

メモリシステムモデルに修正を加え，それぞれの提案ハードウェアをシミュレータコード内

に記述して評価を行った．PC/CS，PC/DCそれぞれのインデックステーブルおよび FIFO

は 256エントリ，Prefetch Degreeは 8で計測を行った．SMSの spatial regionサイズは

8 KB，PHTは 16 Kエントリでダイレクトマップによるリプレースメント方式で計測を行っ

た．また，Somogyiらが提案した SMSは L1キャッシュミスを計測し，ロード先も L1に

行うプリフェッチ方式であったが，オフチップアクセスに効果を限定するため，本計測では

SMSを L2に適用している．

図 10 はプリフェッチなし実行の IPC性能を 1としたときの IPC性能の比を示している．

図 10 の濃さの違う棒グラフは左から SMS，PC/CS，PC/DC，HDOS，HDOS2 の計測

結果である．HDOSと HDOS2の違いは，HDOSが Alpha命令セットで実装した結果で

HDOS2は Alpha命令セットの制限などがなく，検出したすべての置換候補命令が置換で

表 4 各プリフェッチ手法のハードウェア実装に要するメモリ量の見積り
Table 4 Estimation of the amount of memory required to implement each prefetching hardware.

SMS 347.74K バイト
PC/CS，PC/DC 4K バイト
HDOS 99.25 バイト

きた場合の結果である．Alpha 命令セットエンコーディングのオペコードの未使用部分が

追加命令をすべて実装できるほど空いていなかったため，本計測では追加命令は即値加算を

アドレス演算に用いるデータ転送命令の即値の一部分をオペコードとして使用した．このた

め，狭められた即値フィールドで置換前のロード/ ストアを表現できない場合，最適化の適

用を諦めている．このことから，シミュレータ上の環境で，既存の命令セットへの適用にお

ける制限がなく理想化した実行の結果が HDOS2 である．つまり，既存の命令セットに追

加という形では HDOS2の実現は難しいが，命令セットエンコーディングを考え直せば実

現可能な HDOSのポテンシャルを示している．

図 10 に関して，171.swim，179.art，188.ammpにおいて，最も大きい性能の改善幅を示

したのは PC/DCである．HDOS，HDOS2は PC/DCほどの大きな改善が認めらるアプリ

ケーションは少ないが，多くのアプリケーションで他のプリフェッチ手法より性能が向上し

ていることが確認できる．また，この結果から，HDOS で生成したバイナリは他のアドレス

履歴を用いるハードウェアプリフェッチと多くのアプリケーションで同等，もしくはそれ以

上の性能向上が達成されているといえる．HDOSと HDOS2について，HDOS2は HDOS

よりも最適化を行える箇所が増えてプリフェッチ数を増やすことができる．特に 171.swim

では，その差が大きく出ている．しかしながら，増えすぎたプリフェッチによるロードは

キャッシュ内の時間的局所性の高いデータを追い出す可能性が高いことから，181.mcfなど

に見られるように HDOSより HDOS2の性能が劣ってしまうケースがある．しかしながら，

これは本研究固有の問題ではなく，すべてのプリフェッチ方式に共通した問題で，将来使う

データが高精度で大量に予測できた場合に，それをどうバッファリングするかという問題と

なる．これに関してはさらに研究が必要となる．

5.3 ハードウェア量の見積り

本稿の第 1の目的は，ハードウェアプリフェッチ方式のプリフェッチの精度を少ないハー

ドウェアで実現することである．ここでは，SMS，PC/CS，PC/DC，HDOSに用いるメ

モリ量を 32ビットアドレス空間に適用する実装を前提として見積もる．見積もったメモリ

量を表 4 に示す．
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SMSは AGTと PHTの 2種類のテーブルを必要とする．さらに AGTは構成上，役割

に応じて Accumulation Table（AT）と Filter Table（FT）の 2種類のテーブルで構成さ

れる．性能計測では，それぞれ 64 と 32 エントリで評価した．AT の 1 エントリは Tag，

PC/offset，Patternの情報を必要とし，SimpleScalarの設定パラメータと Spatial Region

サイズより，それぞれ 19ビット，45ビット，128ビットである．また，同様に FTは Tag

と PC/offsetが必要とされる．このことから，ATは 1エントリあたり 192ビット，FTは

64ビット必要である．また，PHTは PC/offset，Patternが必要となり，1エントリあた

り 173ビットとなる．以上より，評価した 16 Kエントリ PHTの SMSの実装のための必

要メモリ量は 347.74 Kバイト必要となる．

GHBは本稿の性能計測で行ったインデックステーブル 256エントリ，GHB（FIFO）256

エントリ構成で，PC/CS，PC/DCともに提案者が論文中で 32 bit-Tagでそれぞれ 4 K バ

イトと見積もっている．

HDOSのハードウェアUDTは汎用ハードウェアであることから，トラップ発生条件が細

かく設定できる構成が様々なアプリケーションでの活用を可能にするが，本稿では提案する

プリフェッチ手法の実現のみを対象に UDTを構成した場合の見積りを行う．UDTで必要

となる主だったメモリ領域は TDTと RRBEである．RRBEのサイズはリオーダバッファ

の 1エントリのサイズで決まる．これは CPUの実装方法により異なり，通常，CPU設計

者以外は知ることができないサイズである．本稿ではこのサイズを SimpleScalarのリオー

ダバッファの定義から算出した．SimpleScalarのリオーダバッファ定義によれば，RRBE

は 1エントリでおよそ 590 bit必要である．RRBEは UDT内に 1つのみ存在することか

ら，まず，このメモリ容量が必要となる．UDT内の TDTは複数エントリを持つ構成であ

る．TDT1エントリに必要な情報は，以前提案した TDTの詳細設計1) とその後仕様追加

されたトラップマスク機能 2.1 から，命令識別ビットパターンが 8 bit，動作条件ビットパ

ターンが 8 bit，エントリの validビットが 1 bit，トラップマスク指定ビットが 2 bit，プロ

グラムカウンタ指定のトラップマスクのために 32 bitである．使用したエントリ数はルー

プバック分岐命令検出のために 1エントリ，トラップマスク処理のために 2エントリ，ロー

ドストア命令検出のために 1エントリの計 4 エントリである．以上より，UDTの実装に必

要なメモリ量は 99.25バイトとなる．

上記 3 つのプリフェッチ手法を実装するために必要なメモリ量を比較して，表 4 から明

らかなように，HDOSに必要なメモリ量が他の手法に比べ，きわめて小さいことが分かる．

実際のハードウェア量は，これらメモリ資源に対する読み書きを制御するためのランダム

ロジックの増加分も含まれる．UDTの実装の場合，トラップ発生条件のエンコーディング

と命令実行パイプラインへの干渉で，ランダムロジックが比較的に複雑で大規模になるが，

他の手法とのメモリ量のスケール比から考察して，これはハードウェア量的には誤差程度と

なる．

この比較からHDOSによるデータプリフェッチは他の手法に比べ，必要とするハードウェ

ア量をきわめて小さくすることを可能にしていることが分かる．これは CPU の遅延設計を

容易にし，ダイサイズを小さくすることに貢献する．

6. 関 連 研 究

本章では，ハードウェアとソフトウェアが協調し最適化を行う近年の関連研究を紹介し，

本稿との相違点を明確にする．

Luらは Itaniumのパフォーマンスカウンタを用いて，命令ストリーム内にプリフェッチ

命令を挿入する動的最適化システム Adoreを提案し実装した11),12)．Adoreはループの持

つホットトレース内のデリンクエントロードに着目し，ロードを 3 つのカテゴリ（direct

array/indirect array/pointer chasing）に分類し最適化対象とする．文献 11)では，命令挿

入のために使用するレジスタを予約しておくために，システムはコンパイラオプションを

利用する．文献 12)では，alloc命令を追加することによって，文献 11)の問題を解決して

いる．また，Adoreは pfmonとよばれるプロファイリングツールを用いて，プリフェッチ

ディスタンスをミスレイテンシの平均値と 1イテレーションを計算する時間で決定するこ

とができる．

Lukらは Adoreと同じアプローチで，Itaniumのパフォーマンスカウンタと pfmonを使

用した動的最適化システム Ispikeを提案した13)．Ispikeはプリコンパイルコードを修正す

るシステムであるが，Adoreと同様にレジスタ割当て問題やプログラムセマンティクスの

保全を行わなければならいという問題をかかえている．

これらの最適化手法と HDOS の相違点は多数ある．まず，大きな違いとして Adore と

Ispikeは Itaniumに実装することから，最適化ルーチンの実行は Itaniumが定義したトリ

ガ条件を満たした場合に発生するイベント発生時に限定される16)．Itaniumの提供するトリ

ガは，HDOSの提案する命令のコミット単位ではなく，TLB やキャッシュのミス時や分岐

予測ミス時などに発生するものに限定され，HDOSより粗粒度のモニタ機能が提供されて

いる．このことから，Adoreと Ispikeは既存のハードウェアプリフェッチ機構や HDOSが

利用することのできる全発行アドレス情報をプリフェッチアドレス計算に用いることができ
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ない．また，HDOSは最適化ルーチンを明確にOS側のコードに位置づけることで，Adore

と Ispikeの持つレジスタ割当て問題がなく，システムユーザに対してトランスペアレント

な最適化環境を提供している．また，SLSI/ILI/SILI という命令を置換することによる最

適化は Ispikeの持つプログラムセマンティクスの保全の問題を持たず，加えてプリフェッチ

適用のための実行命令増加がない．

HDOSに最も近いシステムは Trident 14),15) である．Zhangらはイベントドリブンマル

チスレッド動的最適化フレームワーク Tridentを提案した．Tridentはホットトレースと最

適化を行うヘルパースレッドを識別するためにハードウェアサポートを必要とする．ハード

ウェアイベントで呼び出されるフレームワークのソフトウェアサイドはベースプログラムの

最適化を行うか否かを決定する．文献 15) では，デリンクエントロードテーブルを用いて

プリフェッチディスタンスを動的に決定する機能が拡張されている．Tridentは適切な粒度

でイベントを発生させる追加ハードウェアを想定しているが，Tridentの実装は SMTプロ

セッサに限定され，その最適化対象はホットトレースに限定される．HDOSの Tridentに

対する明確な違いは，最適化結果の再利用性である．Tridentは SMTを利用しヘルパース

レッドとして毎実行最適化を実行するが，HDOSは直接オリジナルのバイナリを修正する

ことで，2回目以降の実行は HDOSなしで実行ができる．

7. お わ り に

本稿では，軽い汎用のハードウェアを用いる履歴アドレス解析ベースのプリフェッチ手法

を提案した．これにより，専用のハードウェアを用いずに最適化オーバヘッドを含まない 2

回目以降の実行で，既存のハードウェアベースのプリフェッチ手法と同様の効果を得られる

ことがシミュレーション結果より得られた．また，初回実行時の最適化を含む実行のソフト

ウェアオーバヘッドの見積りを行い，このオーバヘッドを削減する手法である UDT-OFF

制御を示した．UDT-OFF制御を適用することにより，長時間にわたり実行するアプリケー

ションにおいて最適化のためのソフトウェアオーバヘッドは相対的に小さくなり，プリフェッ

チによる恒常的な性能向上が大きく得られることを述べた．さらに，性能評価に用いた既存

のハードウェアベースのプリフェッチ手法と必要メモリ量の指標でハードウェア規模を見積

もり，HDOSに必要なハードウェアが他のハードウェア手法に比べてきわめて小さいこと

を示した．
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