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半導体プロセスの微細化に伴って増大するランダムばらつきに対する対策の 1つに，タイミング・
フォールトを動的に検出/回復する技術がある．しかし既存の回復技術は，単純なスカラ・プロセッ
サにしか対応することができなかった．我々は以前，out-of-orderスーパスカラ・プロセッサにおけ
る，リオーダ・バッファ(ROB)やロード / ストア・キュー (LSQ)の内部で発生するフォールトへの対
処を行うことで，複雑な out-of-orderスーパスカラ・プロセッサにも対応できる回復技術を提案して
いる．本稿ではこの検出/回復方式について，物理的な構成や具体的な実装方法，回復のペナルティな
どの詳細について検討し評価を行う．評価の結果，IPCの低下率がフォールト以外の要因によって変
動することや，回復方式のフォールト耐性を確認した．

A Detection/Recovery Scheme of Timing-Fault-Tolerant Out-of-Order Processor

SHUJI YOSHIDA,† NARUKI KURATA ,† RYOTA SHIOYA ,††
MASAHIRO GOSHIMA† and SHUICHI SAKAI †

A decrease of the feature size of LSIs leads to an increase of the effect of random variation. Techniques
that detect and recover from timing faults can solve this problem. Existing techniques, however, can only
be applied to simplest scalar processors. In a former proposal, we proposed a new technique that can be
applied to complex out-of-order superscalar processors. The point is how to handle the faults that occurs
inside of the Reorder Buffer (ROB) and the Load/Store Queue (LSQ). In this paper, we examine details
of a detection/recovery scheme of our former proposal, such as physical constitution, concrete method of
implementation, the recovery penalty. Evaluation shows that a rate of decline of IPC fluctuates by factors
except for timing faults and that our recovery scheme is more tolerant to faults.

1. は じ め に

半導体プロセスの微細化に伴い，素子のランダムな

ばらつきの問題が顕在化しつつある1),2)．微細化によっ

て，素子性能の平均 (typical)値は向上するものの，ば
らつきの増大によってワースト値の向上は減殺される．

従来の LSI 設計は，このワースト値に基づくワース
ト・ケース設計である．したがって，このまま微細化

を進めても従前のような性能向上は期待できなくなる．

ばらつきへの対策としては，様々なレベルの技術が

考えられる3)が，回路～アーキテクチャ・レベルの技術

として，タイミング・フォールトの検出と回復がある．

タイミング・フォールト検出/回復
タイミング・フォールトとは，回路遅延の動的な変

動によって生じる過渡故障である．本稿ではタイミン

グ・フォールト以外のフォールトを扱わないので，単
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にフォールトとあった場合にはタイミング・フォール

トのことを指すと解されたい．

ワースト・ケース設計では，ワースト・ケースにお

いてもタイミング・フォールトが発生しないように設

計を行う．そのため，フォールトが生じるのは，サー

モ・センサの故障による熱暴走などの想定外の状況に

おいてのみである．一方で，ワースト・ケースにおい

てもフォールトが発生しないような見積もりは，ばら

つきが増大したプロセスでは悲観的になり過ぎる．

タイミング・フォールトを検出/回復する技術は，特
に DVFS —— DynamicVoltage andFrequency Scaling
と組み合わせて用いることで，このような問題に対処

することができる．すなわち，ワースト・ケースよりも

低い電圧(V)，高い周波数(F)で動作させ，その結果生
じるフォールトを検出し，回復すればよい．回復には

ペナルティが付随するから，その影響が十分に小さく

なるように，フォールトの発生確率が十分に低い V/F
の組みを見つける．このようにすれば，個体差や動作

環境に応じた実際的の遅延に基づく動作が可能となり，

ワースト・ケース設計の悲観的過ぎる見積もりから脱

却することができる．
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このようなプロセッサを対象とする回復技術として

は Razor II4),5)が提案されているが，Razor IIでは制御
系のフォールトに対応できない．これに対し，我々は

これまでに，out-of-orderスーパスカラ・プロセッサ
を対象としたアーキテクチャ・レベルの回復手法につ

いて提案してきた6)．我々の手法ではリオーダ・バッ

ファ(ROB)やロード /ストア・キュー (LSQ)の内部で
発生するフォールトへの対処を行い，Razor IIでは対
応できない制御系のフォールトにも対処することがで

きる．

本稿の提案

本稿では，この検出/回復方式について，物理的な構
成や具体的な実装方法，回復のペナルティなどの詳細

について検討し評価を行う．

また，提案の回復方式は，構成の仕方によって回復

のペナルティが大きく変化する．シミュレーションに

よって，この回復のペナルティが IPCに与える影響を
評価する．

本稿の構成は以下の通りである：続く 2章では，まず
Razor IIを含むタイミング・フォールト検出/回復技術
についてまとめる．その後 3章で，out-of-orderスーパ
スカラ・プロセッサの実際について説明し，Razor IIの
考え方では不十分であることを示す．続く 4章で，以
前までの我々の提案の回復技術について述べる．5章
では，回復方式のペナルティなど，提案の検出/回復方
式の詳細を述べる．6章では，フォールトの発生率と
IPCの評価を示す．

2. タイミング・フォールト検出/回復技術

本章では，プロセッサを対象としたフォールト検出/
回復技術の一般的なことがらから始めて，Razor II4)の

回復技術に特有のことがらについてまとめる．

前述したように，フォールト検出/回復技術は，一
部の例外7)を除いて，フォールトを検出する回路レベ

ルの技術と，検出後に回復を行うアーキテクチャ・レ

ベルの技術の 2つからなる8)∼10)．本章では特にアーキ

テクチャ・レベルの技術について掘り下げる．2.1節
でアーキテクチャ・レベルの回復技術の概要について

述べ，2.2節において，Razor IIの回復技術に特有の点
についてまとめる．

2.1 アーキテクチャ・レベルの回復技術

フォールト検出/回復技術を適用するうえで，プロ
セッサは，他の一般のハードウェアより対応が容易で

ある．それは，プロセッサにはアーキテクチャ・ステー

トが定義されているからである．

アーキテクチャ・ステート

アーキテクチャ・ステート（Architecture State : AS）
（以下では ASとする）は通常，命令セット・アーキテ
クチャにおいて定義され，PC（を含む PSW）と（論
理）レジスタ・ファイル，および，その他の制御レジ

スタからなる．ASは，主に OSとのインタフェース
の一部をなし，たとえば，コンテクスト・スイッチ時

にセーブ/レストアされる対象となる．
一方，マイクロアーキテクチャにおいては，PCや

（論理）レジスタ・ファイルに加えて，主記憶も ASに
含めると都合がよい．そのようにすると，命令のコミッ

トを，命令（の実行結果）による ASの不可逆的な更
新と定義できるからである．以下，本稿では，この拡

張された定義を採用する．

アーキテクチャ・レベル回復技術の概略

プロセッサにおけるフォールト検出/回復は，ASを
利用して，次のようにすればよい：

(1)コミットの停止　：コミットを停止することに
よって，ASをフォールトから保護する．

(2)フォールトの影響の除去　：何らかの包括的な
方法によってパイプラインからフォールトの影響を取

り除く．その後，保護された ASから実行を再開する．
アーキテクチャ・レベル回復技術のパイプライン

図1 (a)に，アーキテクチャ・レベルの回復技術のパ
イプラインの概略を示す．

パイプライン・ラッチ（Pipeline Latch :PL ）（以下
では PLとする）は，Razor FF11)で原則的には構成さ

れる☆．

エラー通知ネットワークは，各ステージにおいて発

生したエラー信号を，パイプラインに沿って下流へと

通知する．各ステージでは，Razor FFから出力される
エラー信号のORをとり，次のステージへと出力する．
出力されたこのエラー信号は，次のステージにおける

ORの入力に含められる．
エラー通知ネットワークによってエラー信号がパイ
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図 1 アーキテクチャ・レベルの回復技術のパイプライン

☆ フォールト発生の可能性が低いものに関しては，通常の FFに置

き換え可能である．
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プラインの最下流にあるコミット・モジュールへと伝

えられ，コミット・モジュールはコミットを停止する．

その後，フォールトの影響の除去を行い，保護された

ASから実行を再開する．
2.2 Razor II の回復技術
本節からは，Razor IIの回復技術に特有な点につい
てまとめる．図1 (b)，(c)に端的に表れているように，
Razor IIの回復技術は，スカラ・プロセッサ（パイプ
ライン・マシン）を意識したものと言える．その特徴

は以下の 2点にまとめられる：
( 1 ) 各命令と，その命令が起こしたフォールトのエ

ラー信号がパイプラインを「並んで」下っていく

( 2 ) 例外や投機ミスによるパイプライン・フラッシュ

によってフォールトの影響を取り除く

また，コミット直前のステージでフォールトが発生

した場合にもコミットを停止するためには，「何もし

ない」ステージが必要となる．Razor IIでは，このス
テージをスタビライズ・ステージと呼んでいる．スタ

ビライズ・ステージにおいては命令は「何もしない」

ので，このステージにおけるフォールトの発生確率は

十分低いとみなすことができる．

以下，図 1 (b)，(c)を例に Razor IIのパイプライン
の動作を説明する：

図 1 (b)は，命令 i1 がステージ s2 を通過中にフォー

ルトが発生した（図中，爆発のアイコン）場合

を示す．同図は，そのサイクルの終わりを表し

ている．サイクルの終わりに PL r2 に格納され

た命令 i1はフォールトの影響を受けており，コ

ミットしてはならない．この時点では，r2と同

相のレジスタ e2 はセットされていないことに

注意されたい．

図 1 (c)は，その次のサイクルの終わりを表している．
このサイクルの終わりには，i1 はスタビライ

ズ・ステージを通り，PL r3 に格納される．エ

ラー信号はこのサイクルにおいて ORされて，
i1 が格納されたレジスタ r3 と同相のレジスタ

e3 がセットされる．

更にその次のサイクルには，e3 によってライ

ト・イネーブル we′ が制御され，i1 のレジス

タ・ファイル/データ・キャッシュへの書き込み
が抑制される，すなわち，i1 のコミットを停止

することができる．

このように，エラー信号はフォールトを起こした命

令と「並んで」パイプラインを下っていくことになる．

したがって，パイプラインを下っていく各命令に 1-bit
のエラー・フラグを付加したものと考えてよい．

パイプライン・フラッシュ

Razor IIでは，ゼロ除算などの例外からの回復と同
様に，パイプライン・フラッシュによって回復すると

している．後に詳しく述べるが，このパイプライン・

フラッシュが Razor IIの適用範囲をスカラ・プロセッ

サに限定する主な要因となる．

3. Out-of-OrderプロセッサとRazor II の限界

前章で述べた Razor IIは，検出技術には大きな問題
はないが，回復技術に不十分な点がある．Razor IIの
回復技術は，ごく単純なスカラ・プロセッサでは正し

く動作するが，実用的なプロセッサには適用できない．

本章では，リオーダ・バッファ（ROB）とロード /ス
トア・キュー（LSQ）を用いる方式のout-of-orderスー
パスカラ・プロセッサのコミットについて説明し，Ra-
zor IIの技術では限界があることを示す．以下，3.1節
でコミットについて詳しく述べ，3.2節で Razor IIの
問題点について述べる．

3.1 Out-of-Order プロセッサのコミット
3.1.1 コミットに関わるモジュール

図2（上）に，ROB/LSQを用いる out-of-orderプロ
セッサ・モデルの概観を示す．コミットに関わるモジュー

ルは 2系統あり，同図中では上下に描かれている：
　上　ROB：リオーダ・バッファ →

　　　 LRF ：論理レジスタ・ファイル
　下　 LSQ：ロード /ストア・キュー →

　　　 L1D ：1次データ・キャッシュ
Out-of-orderスーパスカラ・プロセッサでは，命令の
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図2 前提モデル（上）と提案モデル（中，下）
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実行は out-of-orderに行われるが，その結果は in-order
に実行した場合と同一でなければならない．ROB/LSQ
の役割とは，端的に言えば，in-orderな結果を保証し
つつ out-of-order実行を実現することである．具体的
には，以下の 2つにまとめられる：
コミット コミット，すなわち，ASの不可逆的な
更新は，in-orderに行われなければならない．その
ため ROB/LSQは，基本的には FIFOで構成され，
各エントリは in-orderに割り当てられる．LRF/
L1Dの更新は，実行が終了した命令から順にでは
なく，各系統ごとに in-orderに行われる．
フォワーディング 命令がコミットされ，実行結果

が実際に LRF/L1Dから読めるようになるまでの
間，後続の命令には ROB/LSQが依存元の命令の
結果を供給する．☆

3.1.2 ROB/LSQ
図3に ROBと LSQの典型的な構成例を示す12)．

この例では，ROB/LSQはリング・バッファとして構
成されている．head/tailポインタは，通常のリング・
バッファと同様，有効なエントリの先頭と末尾のエン

トリを指す．その他に，有効なエントリ数を数えるカ

ウンタ countがある．
commitポインタ
ROB/LSQに特徴的なのは，commit ポインタであ
る．commitポインタは，次にコミットの対象となるエ
ントリを指す．毎サイクル，commitポインタの指すエ
ントリから下流に向かって命令を探し，終了していな

い命令が見つかったら，そのエントリへと commitポイ
ンタを進める．コミット幅以内に終了していない命令

がない場合には，コミット幅だけ進められる．commit
ポインタの更新により head～commitの範囲に入った
命令は，通常，次のサイクルに読み出され，LRFに送
られる．

同図中，PNR (Point-of-No-Return)は，commitポイ
ンタの指す命令の直前に位置している．すなわち，com-
mit ポインタが更新されて PNRを超えた命令は，二
度と超える前の状態には戻すことができず，必ず LRF

i14 
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図3 リオーダ・バッファ (ROB)とロード / ストア・キュー (LSQ)

☆ ROBに関しては，フューチャ・ファイルなど，別のモジュール

がこの役割を担うことが多い．

を更新しなければならない．

LSQのストア・バッファ
LSQの場合，head～commitにあるストア命令はた
だちに L1Dへの書き込みを開始できるわけではない．
L1Dのポートは，通常，ロード命令が優先して使用す
るため，ストア命令による L1Dへの書き込みはサイ
クル・スチールによって行われる．すなわち，コミッ

トされたストア命令の読み出しは，L1Dのポートの空
きを待たなければならない．

図3の構成では，LSQの head～commitの部分が，
いわゆるストア・バッファとして，以下の 2つの役割
を果たすことになる：

バッファリング L1Dのポートの不足により LSQ
からの読み出しが停止している間も，commitポ
インタの更新を続けることができる．

フォワーディング 前述したROB/LSQのフォワー
ディング機能と原則変わりない．

LSQには head～commitのエントリのうち，どこま
で L1Dへ送り出し，次にどこから送り出すかを管理
する storeポインタが存在する．

3.2 Razor II の回復技術の問題点
ROB→ LRF系と LSQから L1D系，それぞれの系
統を見れば，命令のデキューは in-orderに行われる．
しかし全体を一系統とすると，LSQのストア・バッファ
により，ROB/LSQからデキューされる命令は out-of-
orderである．このことより，out-of-orderプロセッサに
おいて，in-orderな ASを補償しているのは ROB/LSQ
のポインタのみであると言える．そのため，ROB/LSQ
のポインタにフォールトが発生した場合，正しいASが
分からなくなり，致命的である．

Out-of-orderプロセッサに Razor IIの回復技術を適
用しようとすると様々な問題が生じるが，最も致命的

な問題は，この ROB/LSQのポインタに代表される制
御系のフォールトに対処できない点である．その理由

は，以下の 2点により説明できる．
まず，ROB/LSQにはスタビライズ・ステージを配
置することができない．commitポインタでフォール
トが生じた場合，その瞬間に ASは正しくなくなる．
その後，コミットを停止，すなわち，commitポイン
タの更新を停止しても手遅れである．

次に，パイプライン・フラッシュによる回復では，ポ

インタのフォールトの影響を除去できない．ROB/LSQ
におけるフラッシュのロジックは，tail = commitと
tail ポインタを commitポインタの内容で上書きする
と同時に，countを tail − commitの分だけ減らす．そ
のため，commitポインタがフォールトによって誤った
値となっていた場合，フォールトの影響はむしろ tail
ポインタへと拡大するだけで，フォールトの影響を取

り除くことはできない．

結局，Razor IIの回復技術は，少なくともそのまま
では，文献 4)で例示されているようなごく単純なプ
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ロセッサにしか適用できないのである．

4. Timing-Fault-Tolerant OoO Processor

前章では，Razor IIの回復技術は実用的なプロセッサ
に適用できないことを述べた．我々は以前，前章まで

の問題を解決し，複雑な out-of-orderスーパスカラ・プ
ロセッサにも適用できる技術を提案している6)．Razor
II の回復技術との違いを際立たせるこの提案の特徴は，
3つの “I” によって表される．本章では，以前までの
提案の概要をまとめる．

4.1 In-Order Passing through PNR
図2（中）は提案手法のプロセッサ・モデルである．

3.1.2節で述べた LSQのストア・バッファを別体化し，
ストア・バッファのエンキューの直前を PNRとする
ことで，すべての命令が ROB/LSQの外部にある PNR
を in-orderで通過することを保証する．スタビライズ・
ステージにより，ROB/LSQのポインタにフォールト
が発生した場合にも，LRF/L1Dへの書き込みを停止
することが可能となる．

また，別体化されたストア・バッファにはバッファ

リングの機能のみを担い，フォワーディングは LSQ自
体が行う．バッファリングの機能は十分に単純である

ため，ストア・バッファは fault-freeとすることがで
きる．

ストア・バッファが fault-freeであれば，図2（下）
のような，シフト・レジスタをベースとする構成を取

れ，ストア・バッファ内の最初のステージをスタビラ

イズ・ステージとすることができる．この場合の最小

エントリ数は 2となる．後の評価でもこのモデルを用
いる．

なお，ストア・バッファを別体化しても，IPCの低
下は平均で 0.7%と十分に低いことが示されている．6)

4.2 Imprecise Cancellation
2.2節で述べたように，Razor IIはフォールトを起こ
した命令を特定する．ところが，3.1.2項で述べたバッ
ファのポインタの例などを考えれば，out-of-orderスー
パスカラ・プロセッサではフォールトの影響を受けた

命令を正確に特定することは原理的に不可能である．

実際には，正確に特定する必要などそもそもない．

ASを保護するための条件は，フォールトの影響を受
けた可能性のある命令がエラー信号より先に PNRに
到達しないことのみである．

実際 out-of-orderスーパスカラ・プロセッサの場合，
フォールトの影響を受けた命令よりも，エラー信号の

方が先に PNRに到達することになる．これは，エラー
通知ネットワークが単純なパイプラインで構成される

のに対し，命令は命令ウィンドウでバッファリングさ

れるからである．

また，コミットの停止と命令のキャンセルは，Razor
II の回復技術のようにフォールトを受けた命令の到着

を待って行う必要はない．フォールトの発生が判明し

たら，PNRを超えていない命令は，フォールトの影響
を受けたか受けないかに関わらず，速やかにキャンセ

ルしてしまってよい．

4.3 Initialization of Pipeline above PNR
フラッシュではなく，PNRより上流を初期化するこ
とによってフォールトの影響を取り除く．初期状態の

パイプラインが，LRF/L1Dに保存された in-orderな
ASから実行を再開することになる．

3.2節で述べた ROB/LSQのフラッシュ・ロジックと
異なり，初期化のロジックは，すべてのポインタ，カウ

ンタの値を 0にすることである．当然ながら，フォー
ルトの影響は完全に除去できる．

Fan-outの低減のため，パイプラインの上流から順
に初期化を行うネットワークを構築する．この構成に

ついては後に詳しく述べる．

5. 提案手法の検出/回復方式

前章で述べた回復手法は，Imprecise Cancellationと
Initialization of Pipeline above PNRに関して，十分に
議論されていなかった．本章ではまず，これまでの提

案の検出/回復方式の問題点を説明し，その解決方法
について説明した後，実際の動作例やペナルティにつ

いて述べる．

5.1 初期化方式の構成

以前までの提案では，フォールトの除去のために，

PLの上流から順に初期化を掛ける方法を用いるとし
ている．本節では，この初期化方式の構成について述

べる．

一般に初期化は，掛けることよりも，正しく解除す

ることに困難を極める．ある PLでは初期化が解除さ
れているが，別の PLでは解除されていないなどとい
うことが起こっては，正しく解除されたことにならな

い．そのため，初期化信号の割り当てと初期化の解除，

どちらも網羅的に行える機構が肝要となる．

これを満たすには，エラー通知ネットワークと同様

に，初期化ネットワーク をパイプラインと並べて設

けると都合がよい．後に詳しく述べるが，初期化信号

がサイクルに同期してこのネットワーク上を伝わり，

PLを上流から順に初期化していく．提案の初期化方
式の振る舞いは，1ステージごとの同期リセットと言
える．初期化信号がサイクルに同期しているため，端

子は非同期リセット端子を用いて構わない．

ここでの初期化の対象は，データ・パス上のレジス

タではなく，制御系のレジスタであることに注意され

たい．データ・パス上のレジスタの値を初期化したと

ころで，それがあるサイクルのデータとして扱われる

のみで有用性はない．制御系のレジスタの初期化は，

ポインタ・カウンタの値であれば 0にすることであり，
Validビットであればそれを落とすことである．

ⓒ 2013 Information Processing Society of Japan 14

先進的計算基盤システムシンポジウム SACSIS2013 
Symposium on Advanced Computing Systems and Infrastructures

SACSIS2013
2013/5/22



実行の再開は，全ての PLが初期化されるのを待っ
てから行う必要はない．最上流の PLが初期化された
ら直ちに命令の再フェッチを行ってよく，その分回復

のペナルティを短縮することが可能である．このため

に満たすべき制約は後に詳しく述べる．

5.2 バック・エッジの問題と対策

パイプラインの上流から順に初期化を行い，全ての

PLの初期化を待たずに命令の実行を再開する提案の
回復方式では，バック・エッジによって初期化がうまく

かからない場合がある．図4において，ステージ s3か

らステージ s1にバック・エッジが存在するモデルを仮

定し，このことを示す．同図では初期化された PLを
水色で，フォールトの影響が及んだ PLを赤色で示す．
図の番号はサイクル数を表している：

図4 (1)は，rstpc にセットされた初期化信号により，

PL r0 が初期化された状態を表している．同図

はこのサイクルの終わりを表している．このサ

イクルの終わりには，初期化信号が rst0にセッ

トされる．PL r1～r3 は初期化が行われておら

ず，フォールトの影響が残っている．

図4 (2)：このサイクルの終わりには，PL r1 が初期化

され，初期化信号が rst1にセットされる．PL r0
には再フェッチされた命令 i1が格納されている．

再フェッチされた命令は水色で示す．

図4 (3)：このサイクルの終わりには，rst1 にセット

された初期化信号により，PL r2 が初期化され

る．ところが，r2が初期化される前に，前のサ

イクルにおける PL r2 のフォールトの影響が，

バック・エッジにより PL r1 に及んでしまう．

再フェッチされた命令 i1にフォールトの影響が

及び，正しく初期化が行えない．

この問題は，再フェッチされた命令がバック・エッジ

の出先の PL r2 に格納されるまで，バック・エッジを

アサートしないことで回避できる．具体的な対策とし

ては，カウンタを設け，バック・エッジ長に相当するス

テージ数だけ，バックエッジを無効にすると言った方

法が考えられる．図 5に，その対策を施した場合の動
作を示す．各図は図4と同じサイクルを示している：
図5 (1)：バック・エッジを制御するカウンタをバック・

エッジの戻り先のステージ（ここでは s1）の手

前に設置する．同相である PL rst0 に初期化信

号がセットされるタイミングで，ctl0 に信号を

セットする．

図5 (2)：ctl0にセットされた信号により，バック・エッ
ジを無効にする．ctl0 に信号がセットされてい

る間は，毎サイクル，カウンタの値を 1増やす．

図5 (3)：バック・エッジが無効であるため，PL r2 の

フォールトの影響が PL r1 に及ぶことはない．

これにより，初期化が正しく行われることが保

障される．また，このサイクルにおいて，カウ

ンタの値がバック・エッジ長に等しくなる．こ
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図4 バック・エッジによる問題

れにより，ctl0 の信号をリセットする．この次

のサイクルにおいて，バックエッジを有効化し，

カウンタの値を 0に戻す．
5.3 回 復 技 術

本節では，初期化方式により正しく回復するための

制約を挙げた後，以前までの提案と合わせた検出/回
復の動作を説明する．

5.3.1 回復における制約

4.2節で，ASを保護するための条件を述べた．初
期化における，正しい ASからの実行を再開するため
の条件も同様に，再フェッチされた命令よりも先に初

期化信号が PNRに到達することである．この条件は，
命令が再フェッチされる前に，パイプラインの最上流

の PLの初期化を行うよう設計することで満たされる．
また，Imprecise Cancellationによりフォールトを起
こした命令を特定しないため，パイプラインよりも

少ない段数でエラー通知ネットワークや初期化ネット

ワークを構築できる．スキップした PLの数と同じだ
け，エラー信号や初期化信号が先にPNRに到達できる．
以上のような点から，フォールトの影響が PNRを
超える前に，コミットを停止することで ASを保護し，
再フェッチされた命令が PNRに到着する前に，初期
化によりフォールトの影響を全て取り除き，ASの更
新を再開することが可能となる．

5.3.2 回復の流れ

図6は以前までの提案と今回提案した初期化方式の
構成を合わせた回復技術を示したものである．PL r3
がバッファb3 に置換された out-of-orderプロセッサ・
モデルを仮定する．図6 中，pcfetch は fetchPCを，
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図 5 カウンタによるバック・エッジへの対策

pccommit は PNRを通過した命令の nextPCを示す．
エラー通知ネットワークと初期化ネットワークをパ

イプラインと並べて設ける．スキップしたレジスタは

点線で示す．

以下，図6 (1)-(8)を例に，提案手法のパイプライン
の動作を説明する．図の番号はサイクル数を表して

いる：

図6 (1)は，ステージ s1 においてフォールトが発生し

た（図中，爆発のアイコン）場合を示す．同図

は，そのサイクルの終わりを表している．サイ

クルの終わりに PL r1 に格納された命令 i4 は

フォールトの影響を受けており，コミットして

はならない．この時点では，Razor II同様，r1
と同相のレジスタ e1 はセットされていない．

図6 (2)：このサイクルの終わりには，命令 i0が LRF/
L1Dに書き込まれ，pccommit が 1に更新され
る．バッファb3 に格納された命令 i3 は実行が

完了しておらず，次のサイクルではデキューす

ることができない．命令 i4 は PL r2 に格納さ

れ，フォールトの影響が r2 まで及ぶ．エラー

信号はこのサイクルにおいて ORされて，レジ
スタ r3 と同相のレジスタ e3 にセットされる．

図6 (3)：このサイクルの終わりには，i1が LRF/L1Dに
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図6 提案手法の回復技術

書き込まれ，pccommitが 2に更新される．バッ
ファb3 に格納された命令 i3 の実行が完了する．

命令 i4 はバッファb3 に格納され，フォールト

の影響が b3 まで及ぶ．エラー信号は，レジス

タ r4 と同相のレジスタ e4 にセットされる．
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図7 回復のペナルティ

図6 (4)：このサイクルの終わりには，命令 i2が LRF/
L1Dに書き込まれ，pccommitが 3に更新される．
バッファb3 から命令 i3 がデキューされ，PL r4
に格納される．この時，命令 i4は未だバッファ

b3 に格納されたままである．フォールトの影

響は r4 まで及ぶ．その一方で，エラー信号は

PNR直前のレジスタ elast にセットされる．

また，これと同時に，初期化用ネットワークの

最上流のレジスタ rstpc がセットされる．これ

らは次のサイクルにおける回復処理のトリガと

なる．

図6 (5)：このサイクルの終わりには，フォールトの影
響は PL r5に及ぶ．前のサイクルで elastにセッ

トされたエラー信号によって，ライト・イネー

ブル we′が制御され，LRF/L1Dと pccommitへ

の書き込みが抑制される．elast のエラー信号

は，全ての PLの初期化が終わるまでセットさ
れたままである．

また，rstpc によって，PL r0 が初期化され，

pcfetch の値が，pccommit の値に書き換えられ

る．ここで，フォールトの影響を受けた可能性

のある命令の PCで書き換えるのではなく，そ
の時点で PNRを超えていない命令の PCで書
き換えを行っていることに注意されたい．

図6 (6)：このサイクルの終わりには，rst2がセットさ
れ，PL r1, r2 が初期化される．また，再フェッ
チされた命令 i3 が PL r0 に格納される．

図6 (7)：このサイクルの終わりには，rst2 がセット

され，バッファb3 が初期化される．再フェッチ

された命令 i3 は，PL r1 に格納される．

図6 (8)：このサイクルの終わりには，rst5 がセット

され，PL r4, r5 が初期化される．これにより，
PNR上流の PLの初期化が全て終了したことと
なる．これと同時に，elastの初期化も行う．再

フェッチされた命令 i3は，PL r2に格納される．

更にこの次のサイクルには，elastによってライ

ト・イネーブルwe′が制御され，i1の LRF/L1D
への書き込みが開始され，コミットが再開さ

れる．

このように，エラー信号や初期化の信号は，必ず

フォールトの影響を受けた命令や再フェッチされた命

令よりも先にPNR付近のレジスタに到達することがで
き，フォールトから正しく回復することが可能となる．

5.4 回復のペナルティ

図7は，一般的な out-of-orderスーパスカラ・プロ
セッサのパイプライン・チャートである．この図を基

に回復のペナルティについて論じる．

命令 i13，i14がスタビライズ・ステージを通過中に，

エラー信号が PNRに到達し，フォールトの発生が検出
されたとする．検出後は回復処理を行うことで，前の

命令 i12 までの ASが保護され，初期化により，初期
状態のパイプラインで再実行が行われる．つまり，前

の命令 i10～i12 との依存関係が解消された状態で，命

令 i13，i14の再実行が行われることとなり，初期化後，

途中でストールすることなくスタビライズ・ステージ

まで到達する．そのため，回復のペナルティP は，パ

イプライン段数を P0，フォールト検出から再フェッチ

を行うまでの初期化のレイテンシを Linit とすると，

P = P0 + Linit で表される．

先に述べた回復方式で，全ての PLの初期化を待っ
てから再フェッチを行うと，Linitは最大で P0となる．

初期化ネットワーク上のレジスタをいくつかスキップ

したり，ネットワークをツリーで構築するなどの工夫

により，Linit の削減は可能であるが，5.3.2項で述べ
たように，最上流の PLの初期化後，直ちに再フェッチ
を行うことで，Linit = 1とすることができる．その

ため，ペナルティは僅かに増加するのみであり，全て

の PLの初期化を待つ方式に比べ，回復のペナルティ
が最大 1/2 程度短縮される．この回復方式のペナル

ティの違いによる IPCへの影響は次章で評価する．
ステージ数とペナルティの関係

また，どのステージでフォールトが起きたかによっ

て，回復のペナルティは変動しない．これは，エラー

通知ネットワークの末端のレジスタ elast の値が変化

する確率が，チップ全体の TF発生率と一致するから
である．以下，簡単な式を元にこのことを示す．

チップ全体の TF発生率を α，ステージ数を nとす

る．各ステージにおいて一様に TFが発生すると仮定
すると，各ステージごとの TF発生率は α/nとなる．

この時，elast にエラー信号がセットされる確率 αlast

は，どのステージでも TFが起きなかった場合以外を
考慮するため，αlast = 1 − (1 − α/n)n で表される．

一般に α/n ≪ 1であるから，αlast ≃ αとなる．よっ

て，αlast がチップ全体の TF発生率と一致する．
このことより，ステージ数によって，αlastは変化せ

ず，さらに，αlast ≃ αであることから，elast の値の

変化のみを見れば，チップ全体の TFの発生を包括的
に見ることができる．そのため，どのステージで TF
が起きたかによって回復のペナルティが変動すること

はないことが示される．

IPC への影響
次章の評価では，フォールトの発生率を変化させ，

回復のペナルティによってどれほど IPCが低下するか
を評価する．ここでは，簡単な式を元に IPCの低下率
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の理論値を概算する．

フォールトが発生しなかった場合の IPC，実行サイ
クル数，実行命令数をそれぞれ ib，cb，N，フォール

トの発生率を α，フォールトによる回復のペナルティ

を P とする．この時，フォールト発生時の IPC if は，

以下の式 1で表される：

if =
N

cf
=

cbib
cb + cbαP

=
1

1 + αP
ib (1)

これにより，フォールト発生に伴う IPCの低下率は
(1 + αP )−1 で表される．

この式によって求められる低下率の理論値は，あく

までも次章の評価において指標として用いるものであ

り，実際には様々な要素によって IPCは変化する．こ
れについては次章で詳しく述べる．

6. 評 価

本章では，フォールトの回復のペナルティによる IPC
への影響について，シミュレーションにより評価した．

6.1 評価モデルと評価環境

プロセッサ・シミュレータ鬼斬弐13)を用いて評価を

行う．ベンチマークは，SPEC CPU200614)を用いる．

表 1に，ストア・バッファ以外のプロセッサの構成を
まとめる．LSQのストア・バッファは，図2（下）の
ように，シフト・レジスタで構成する．シフト・レジ

スタのエントリ数は最小サイズの 2に固定している．
5.4節で述べたように，elast の変化率をチップ全体

のフォールトの発生率とする．

フォールトの検出から再フェッチまでのレイテンシ

Linit が異なる 2種の初期化モデルを評価する：
BASE フォールトの発生確率を 0とした場合
WAIT 全てのPLの初期化を待ってから再フェッチ
を掛けるモデル．5.4節で述べたように，Linit が

パイプライン段数 P0と同値であるとし，Linit =

P0 = 20とする．

IMMEDIATE 提案の回復方式．最上流の PLの初
期化後，直ちに再フェッチを行うモデル．Linit =

1．

表 1 プロセッサの構成
パラメタ 値

ISA Alpha 21164A

fetch width 4 inst.

commit width 6 inst.

exec units int : 2, fp : 2,mem : 2

inst window int : 32, fp : 16,mem : 16

load/store queue 48/48 entries

load/store ports 1-read + 1-read/write, cycle stealing

branchpred 8KB g-share

miss penalty 10 cycles

BTB 2K-entry, 4-way

L1D 32KB, 4-way, 64B/line, 3cycles

L2C 4MB, 8-way, 64B/line, 15cycles

main memory 200 cycles
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図 8 BASEに対する相対 IPCとフォールト発生率の関係
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図9 回復形式によるフォールト耐性の違い

6.2 評 価 結 果

図8に，フォールト発生率毎の BASEに対する IM-
MEDIATEの相対 IPCを示す．発生率は 0.001% ,0.01%
,0.1% ,1%の 4つのパラメータを取る．図8上の赤太
線は，式 1で求められる低下率の理論値である．
理論値よりも相対 IPCがあまり低下していないmilc,

libquantumでは，L2 キャッシュ・ミスの回数が多い．
ロード命令がキャッシュ・ミスを起こし，リクエスト

を行っている間にフォールトが検出されると，パイプ

ラインのロード命令は除去されるが，リクエストは送

信されたままである．そのため，命令の再実行時には

早く値を読み込めるようになる．フォールトの回復ペ

ナルティが L2キャッシュ・ミスのペナルティによって
隠蔽されるものと推定される．

回復形式によるフォールト耐性

図9 は，フォールト発生率を 0.1%～ 1.0%まで，
0.1%刻みで変化させた時の BASEに対する IMMEDI-
ATEと WAIT の相対 IPCである．図中赤線は，全ベ
ンチマークの平均の相対 IPCを表している．
この平均の相対 IPCの低下率が 10%となるフォー
ルト発生率は，WAIT の場合，α = 0.3% 程度だが，

IMMEDIATE の場合は，α = 0.6%程度と 2倍まで許
容できる．これは，5.4節で述べた，IMMEDIATE の
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回復ペナルティが WAIT の 1/2 程度となるためであ

る．このことより，全ての PLの初期化を待つ方式よ
りも，提案の初期化方式の方がフォールト耐性がある

ことが示された．

7. お わ り に

我々は，これまでに複雑な out-of-orderスーパスカ
ラ・プロセッサであってもフォールトから正しく回復で

きる方式を提案してきたが，検出/回復方式が考慮され
ていなかった．これに対し，本稿ではこの検出/回復方
式について，物理的な構成や具体的な実装方法，回復

のペナルティなどの詳細について検討し評価を行った．

また，提案の回復方式は，構成の仕方によって回復

のペナルティが大きく変化する．シミュレーションに

よって，この回復のペナルティが IPCに与える影響
を評価した．提案の方式では，最上流の PLが初期化
された直後に命令を再フェッチすることで，回復のペ

ナルティを短縮できる．シミュレーションによって，

フォールト回復のペナルティによる相対 IPCの影響を
評価し，IPCの低下率がフォールト以外の要因によっ
て変動することや，全ての PLの初期化を待つ方式よ
りも，提案の初期化方式の方がフォールト耐性がある

ことを示した．

我々は現在，NORCS15)など様々な技術を取り入れ

た高効率な out-of-orderスーパスカラ・プロセッサの
開発を行っており，今後はこのプロセッサに提案手法

を適用し，より詳細な評価を行う予定である．また，

我々の提案するフォールト検出を備えた回路方式16)と

組み合わせることも検討している．
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