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内容梗概

我々は，命令のスラック(slack)に基づくクリティカリティ予測を提案している．あ

る命令の実行を sサイクル遅らせてもプログラムの実行時間が増大しないとき，s

の最大値をその命令のスラックという．したがって，いわゆるクリティカルな命令

のスラックは 0サイクルである．スラックは原則的には，データの定義時刻とその

データの使用時刻の差で求められ，前回の実行時のスラックを予測表に登録して

おくことによって，それを今回の予測値とすることができる．

スラック予測器は主にスラック表と定義表からなり，さらに定義表はレジスタ定

義表とメモリ定義表とからなる．スラック表は命令の過去のスラックを記憶する

予測表本体である．一方，定義表には各データに対してそのデータを定義され

た時刻と定義した命令を記憶し，スラック表に記憶するスラック自体の計算に用

いられる．スラックの予測は命令をフェッチする際にスラック表に記憶されたその

命令のスラックの値を読み出すことで行われる．

本稿では，スラック予測を省電力アーキテクチャのための命令スケジューリング

に応用する方法について述べた．整数演算器で実行される命令のうちスラックの

値が 1以上である命令を低速／低消費電力の演算器で実行することにより，演

算器の性能を大きく低下させることなく省電力化を図る．本稿では，命令スケ

ジューリングに応用する場合に用いるスラックの計算方法を原則的な方法と合わせ

て 3つ提案している．第 1の方法は，定義時刻と使用時刻の差によるもの．この

方法では，発振が生じ効率よく命令を遅らせることができず不十分である．そ

こで第 2の方法では，実効定義時刻を用い効率よく命令を遅らせることができ

るようにした．ところが今度は逆に，見かけ上クリティカルになっている命令の

存在により命令を遅らせ過ぎ性能が大きく悪化してしまった．そして第 3の方

法では，見かけ上クリティカルになっている命令が存在する状況を発見しスラック

の厳密な値を求めることとした．第 2，第 3の方法は定義表にフラグを用意する

ことで可能である．

本稿の命令スケジューリングのようにスラックの値が 1以上の命令を遅らせる場
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合，スラックの値が 0であるかどうかが重要となる．そこで，スラック0予測の精

度を向上させるために飽和型 2ビット・カウンタについても述べる．

評価では，高速な演算器を 3つ，低速な演算器を 3つ，合計 6つの演算器を

用い本稿で述べた命令スケジューリングを実装しシミュレーションを行い，全ての

演算器を高速なものにした場合や低速なものにした場合と比べた．全ての演算

器を高速なものにした場合と比べたときの評価結果を次に示す．

• 第 1の方法では，4.5%の IPC低下で 14.5%のEDPを削減できた．また，低

速な演算器で実行した命令の割合は整数演算器で実行した全命令の約 31%

である．

• 第 2の方法では，14%の IPC低下で 37%のEDPを削減できた．また，低速

な演算器で実行した命令の割合は 78%であった．

• 第 3の方法では，4.5%の IPC低下で第 1の方法とほど同じであるが，EDP

の削減はは 4.5%多い 19%であった．また，低速な演算器で実行した命令の

割合は全体の 39%で全ての演算器を高速なものにした場合のスラック1以上

の命令の割合とほぼ一致している．

これらの結果は，第 3の方法はより正確にスラックの計算ができていることを示

している．にもかかわらず，性能が 4.5%低下している理由として次の 2つが挙

げられる．

• スラック予測自体のミス
• 高速な演算器を 6つから 3つに減らしたためにクリティカルな命令を 1サイク

ルにつき最大 3命令までしか実行できなくなってしまったため．

評価結果は，性能を大きく低下させることなく省電力化を達成しており，ス

ラック予測が省電力アーキテクチャに十分応用できることを示している．
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Instruction Scheduling for Low-Power Architecture
with Slack Prediction

Tomohisa Fukuyama

Abstract

We proposed an instruction criticality prediction technique based on prediction

of instruction slacks. When the execution time of a program doesn’t become longer

even if an instruction of the program is delayed by s cycles, the maximum of s is

referred as the slack of the instruction. Thus the slack of a critical instruction is zero

cycles. The slack value is stored to the prediction table to be a predicted value for

the next time.

A slack predictor is composed of a slack table and a definition table, and the

definition table is composed of a register definition table and a memory definition

table. The slack table is a prediction table itself, and stores slack values. On the

other hand, the definition table is used for calculating the slack values.

This paper describes instruction scheduling for low-power architecture with slack.

We propose that a microprocessor has some fast and power-hungry ALUs and some

slow and power-efficient ALUs, and the instructions whose slack values are zero are

executed in the fast ALUs and the instructions whose slack values are more than

zero are executed in the slow ALUs. Using this scheduling strategy , we can reduce

microprocessor energy consumption while maintaining its performance.

We propose three ways to calculate the slack value for instruction scheduling.

In the first way , we use the basic slack calculation, that is, we calculate the slack

value by subtracting a definition time from a use time. In the second way, we use a

effective definition time. In the third way, the most accurate calculation is done by

detecting apparently critical instructions. Adding a flag to the definition table enable

these three calculations.

In the simulation, our microprocessor has three fast ALUs and three slow ALUs.

We evaluate our instruction scheduling by comparing IPC and EDP with those of the

case that all ALUs are fast ones.

Evaluation result shows :

• If the first way is used, EDP is reduced 14.5% at the cost of 4.5% IPC degrada-

tion, and 31% instructions are executed in slow ALUs.



iv

• If the second way is used, EDP is reduced 37% at the cost of 14% IPC degrada-

tion, and 78% instructions are executed in slow ALUs.

• If the third way is used, EDP is reduced 19% at the cost of 4.5% IPC degrada-

tion, and 39% instructions are executed in slow ALUs. The rate of instructions

executed in the slow ALUs is almost equal to that of instructions whose slack is

more than one in the case that all ALUs are the fast ones.

These results show that with the third way we can calculate the slack value ac-

curately. But although third way is most accurate calculation, IPC is decreased by

4.5%. This is caused by next two matters :

• The slack prediction makes a mistake.

• A number of critical instructions executed per cycle must not exceed three, be-

cause the microprocessor have only three fast ALUs.

The evaluation result shows that microprocessor energy consumption is reduced

while maintaining its performance and the slack prediction can be applied to instruc-

tion scheduling for low-power architecture.
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第1章 はじめに

命令のクリティカリティ(criticality)，すなわち，命令がどれほどクリティカルかを

知ることは，スーパースカラ・プロセッサの高性能化と省電力化の両方に効果が

ある．

例えば，命令をスケジューリングするときには，よりクリティカルな命令を優先

的に発行した方がよい．小林らは，クラスタ化された演算器を持つプロセッサ [1]

に対して，クリティカル・パスの情報を用いたスケジューリング手法を提案してい

る [2]．

クリティカリティの情報は，省電力アーキテクチャにおいても有用である．例え

ば，クリティカルでない命令のみを低速 /低消費電力の演算器で実行することで，

性能を大きく低下させることなく省電力化を図ることができる [3, 4, 5, 6, 7]．

従来このような研究の多くは，プログラムのクリティカル・パスに基づいて行わ

れてきた．しかしクリティカル・パスに基づく方法には，以下のような問題点が

ある：

（1）論理的 実行しているプロセッサの物理的な制約が反映されていない．

（2）二値的 最もクリティカルな命令を教えるのみで，それ以外の命令がどの程

度クリティカルでないのか判定できない．

（3）クリティカル・パスの判定が困難 実行中のプログラムのクリティカル・パ

スを判定することはそれほど容易ではない．

その上，本来の目的のためには，命令がクリティカル・パス上にあるかどうかを

知りたいのではない．本当に必要なのは，その命令の実行の遅れがプロセッサ

によるプログラムの実行時間をどの程度増大させるか，すなわち，その命令のク

リティカリティそのものである．

そこで我々は，クリティカル・パスではなく，命令のスラック(slack)[8]によって，

命令のクリティカリティを測ることを提案した [9, 10]．ある命令の実行を sサイク

ル遅らせてもプログラムの実行時間が増大しないような sの最大値をその命令の

スラックという．したがって，クリティカルな命令のスラックは 0である．

本稿では，スラック予測器による予測結果を，実際に省電力アーキテクチャの

ための命令スケジューリングに応用する方法について述べる．

省電力アーキテクチャへの応用 スラックが 1以上の命令を低速 / 低消費電力の

演算器で実行することによりプロセッサの性能を大きく低下させることなく省

1



time

I
u

I2

I
1

I
u

I2

I1

time

図 1: I1を 1サイクル遅らせた場合

電力化を図る．

図 1に，命令が実行される様子を表わすタイム・チャートを示す．図中，“I”が

命令の実行を表し，“I”の長さはその命令の実行レイテンシを表す．上下の “I”の

間にある横線は，フロー依存関係を表す．

スラックが 1以上の命令は，プログラムの実行時間を増大させることなく，そ

の実行を遅らせることができる．例えば，図 1左においてスラックが 1と計算さ

れた命令 I1を，低速な演算器で実行することにより 1サイクル遅らせた様子を

図 1右に示す．「1サイクル遅らせる」とは，その実行結果が使用可能になる時刻

を1サイクル遅らせることを意味する．

図 1右では，I1と I2が前回と同様のタイミングで実行された場合を示してい

る．I1の実行結果が得られる時刻が 1サイクル遅れても，Iuの実行開始は遅れて

おらず，プログラムの実行時間は増大しないことに注意されたい．

上述したように，本来スラック予測とはクリティカリティを多値的に表現してい

るものである．しかし，本稿の命令スケジューリングでは，スラックが 0であるか

1以上であるかが重要となる．すなわち，ここで言うスラック予測とはスラック0

予測と言えよう．

以下，第 2章でクリティカル・パスとスラックについて，第 3章でスラック予測

器について，第 4章でスラック予測を用いて省電力アーキテクチャ向け命令スケ

2



ジューリングを実現する際のスラックの計算方法について，第 5章でグローバル分

岐履歴と 2ビット・カウンタの導入について述べ，第 6章で本稿で述べた命令スケ

ジューリングの評価結果を示す．

第2章 クリティカル・パスとスラック

前章で述べたように，命令のクリティカリティに関する研究の多くはプログラム

のクリティカル・パスに基づいている．しかしクリティカル・パスに基づく手法には，

（1）論理的，（2）二値的，（3）クリティカル・パスの判定が困難といった問題があ

る．そこで我々は，クリティカル・パスではなく，各命令のスラックによって命令

のクリティカリティを予測することを提案する．以下，2.1節でクリティカル・パスに

基づく方法の問題点をまとめた後，2.2節でスラックに基づく方法，2.3節で近似

スラックについて，2.4節でスラックの基本的な計算について述べる．

2.1 クリティカル・パスに基づく方法
クリティカリティに関する研究の多くは，以下のように，プログラムのクリティカ

ル・パスに基づいている．

小林らは，クラスタ化されたプロセッサ [1]の命令スケジューリングのため，パ

ス情報テーブルを提案している [2]．このテーブルは，命令ウィンドウ内にある命

令に対して近似的なデータ・フロー・グラフを構築し，そのグラフの最長パス，そ

して，そのパスの先頭にある命令を答えることができる．

Tuneらは，適当なヒューリスティクスに基づいて，『クリティカル・パス上の命

令らしさ』を推測している [5]．ヒューリスティクスとしては，例えば，「命令ウィ

ンドウ内で，最も古い命令 (QOLD)」とか「命令ウィンドウ内で，その結果が最も

多くの命令に使用される命令 (QCONS)」などといったものである．Tuneらは，

命令ごとのローカルな履歴のみを用いた予測器を評価しているが，千代延らは

いわゆるグローバル履歴を用いた 2レベル予測器を評価している [11]．

しかし，クリティカル・パスに基づく手法には以下のような問題がある：

（1）論理的 データ・フロー・グラフに現れるようなプログラムの論理的な制約の

みを考慮しており，実行しているプロセッサの物理的な制約を考慮していない．

そのため，以下のような食い違いが生じる：

ミス キャッシュ・ミスを起こすロード命令，分岐予測ミスを起こす条件分岐命令

3



などは，やはり論理的にはクリティカルではなくても，実効的にクリティカル

になる可能性が高い．

資源制約 資源制約，特に演算器の個数が考慮されていない．例えば，同じ演

算器を使用する命令が多数連続する場合，それらの命令が論理的にはクリ

ティカルでなくても，実効的にクリティカルになり得る．

メモリを介した依存 小林らの方法も Tuneらの方法も，メモリを介した依存を

考慮できていない．

（2）二値的 最もクリティカルな命令を教えるのみで，それ以外の命令がどの程

度クリティカルでないのか判定でない：

• 2番目にクリティカルな命令を優遇しなかった結果として，その命令が実質

的にクリティカルになることがあり得る．

• ミス・ペナルティの大きい技術には適用できない．例えばDVS制御では，電

圧の制御に時間がかかるため，単にクリティカルでないと予測されただけで

なく，非常にクリティカルでないと予測されなければ適用できない．

（3）クリティカル・パスの判定が困難 プログラム全体，あるいは，関数など

のクリティカル・パスを求めることに対して，実行中のプログラムのクリティカル・

パスを判定することは，原理的に不可能と言ってもよい；実行中のプログラムの

場合，データ・フロー・グラフの始点と終点を定めることができないからである．

また，データ・フロー・グラフは一般的なアサイクリック・グラフであり，ハード

ウェアで取り扱うにはやや複雑過ぎる．そのため，精度とハードウェア・コストの

バランスをとることが難しい：

• 小林らのパス情報テーブルは（命令ウィンドウ内の命令に限れば）クリティカル・
パスをかなり正確に推定できるものの，複雑なハードウェアを必要とする．

• Tuneらの用いているヒューリスティクスは，実装は比較的容易であるが，実

際にクリティカル・パス上の命令を正しく判定できない [7]．

2.2 スラック予測に基づく方法
前章で述べたように，上述した，（1）論理的，（2）二値的，（3）判定が困難と

いった問題点は，これらの手法がクリティカル・パスに基づいていることに起因す

る．その上，本当に必要なのは，その命令のクリティカリティそのものであって，

その命令がクリティカル・パス上にあるかどうかではない．

そこで我々は，クリティカル・パスではなく，各命令のスラックによって命令の

4



クリティカリティを測ることを提案する．小林らのパス情報テーブルのように，命

令ウィンドウ内の命令のスラックを計算することも考えられるが，本稿では，履歴

に基づく予測器によって命令のスラックを予測することを試みる．

スラック予測器を用いることで，前述した問題点は以下のように解決されると

期待できる：

（1）実効的 履歴に基づいてスラックを予測するので，物理的，実効的なクリ

ティカリティが反映される：

ミス ロード命令がキャッシュ・ミスを起こすかどうか，条件分岐命令が分岐予測

ミスを起こすかどうかには，履歴依存性があることが既によく知られてい

る．そのような命令に対して，予測器は小さいスラックを出力すると期待で

きる．

資源制約 同じ演算器を使用する命令が多数連続するような状況にも，少なか

らず履歴依存性があると推測される．そのような命令に対しても，予測器

は小さいスラックを出力すると期待できる．

メモリを介した依存 計算されたアドレスに基づいて，メモリを介した依存を考

慮することができる．

（2）多値的 クリティカリティの大 /小は，スラックの小 /大によって多値的に表

現される．そのため，以下のようなことが可能になる：

• 例えば，3つの命令のスラックがそれぞれ 0，1，および，10であった場合，

最初の 2つを優先するとよいだろう．

• 残っている命令のスラックがすべて大きい値，例えば 100程度以上であった

場合には，DVS制御をかけてもよいだろう．

（3）スラックの判定は容易 クリティカル・パスとは異なり，スラックは容易に求

めることができる．

次節では，本稿で扱うスラックについて詳しく説明する．

2.3 近似スラック
図 2に，命令が実行される様子を表すタイム・チャートを示す．図では，命令

Id が定義した結果を最初に参照する命令は Iu である．本稿で提案するスラック

予測器は，Id による定義時刻と Iu による参照時刻の差を Id のスラックと近似す

る．したがって図では，Id のスラックは 1サイクルとなる．なお，以下ではスラッ

クの単位を省略し，「Id のスラックは 1」のように言うことにする．また同図では，
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図 2: 命令実行のタイム・チャート

命令 Izも Id が定義した結果を参照しているが，Iuが先に Id を参照しているので

Id のスラックは 2とはならないことに注意されたい．

同図は，データ・フロー・グラフを示しているのではない．同図では，命令 Ixは，

データ依存ではない何らかの理由により，理想的な場合より 1サイクル遅れて実

行されている．命令 Id のスラックが 1となるのは，Ixの実行が遅れたことに起因

している．データ・フロー・グラフならば，データ依存関係と命令の実行レイテン

シだけを考慮するため，Id のスラックは 0と定義される．本稿では，このとき Ix

はデータ依存ではない，プロセッサの物理的な制約，例えば，演算器の不足よっ

て遅れたとして，Id のスラックを 1とするのである．データ・フロー・グラフ上の

スラックは論理スラック；本稿で用いるスラックは実スラックと呼んでよいだろう．

なお，上記のスラックの求め方は，前節で述べた一般的なスラックの定義に厳
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密には従っていない．本稿の求め方によれば，同図の命令 Iyのスラックは 0とな

る．前章で述べた，「ある命令の実行を sサイクル遅らせてもプログラムの実行時

間が増大しないような sの最大値」という一般的な定義に厳密に従えば，Iyのス

ラックも 1でなければならない1)．しかし，このようなスラックを厳密に求めるこ

とは極めて困難であるので，本稿では上記の近似を採用することにする．

2.4 スラックの基本計算
図 2では，命令 Id が定義した結果を最初に使用する命令は Iu となっている．

この場合の Id のスラック sは，原則的には，命令 Id がデータを定義する時刻 td

と，命令 Iu がデータを使用する時刻 tuの差，つまり：

s = tu − td − 1 (1)

によって得られる．この式に従えば，図 2の Id のスラックは 1，Iu，Ix，Iyのス

ラックは 0となる．

第3章 スラック予測器

本章では，スラック予測器の基本的な実装について述べる．以下，まず 3.1節

でスラック予測器のデータ構造についてまとめた後，3.2節で予測器に対する登

録，参照といった操作について，3.3節で条件分岐命令の扱いについて述べ，最

後に 3.4節でスラック表，メモリ定義表のミスについて説明する．

3.1 スラック予測器の構成
スラック予測器は，主に以下の 2種の表からなる：

スラック表 命令のスラックを記録する表．

定義表 各データに対し，以下を記録する：

1. 定義時刻：そのデータが定義された時刻

2. 定義命令：そのデータを定義した命令

3. フラグ：命令を遅らせて実行したかどうか

フラグについては，4.4節で詳しく述べる．スラック表は，命令の過去のスラック

を記録する予測表本体であり，値予測におけるVHT (Value History Table) に相

1) あるいは，命令 Iy と命令 Id のスラックは合わせて 1と考えるのがより正確であろう．

7



当する．一方，定義表は，スラック表に記録するスラック自体を計算するために

用いられる．

定義表 定義表は，論理的には，レジスタ・ファイルやメモリ上の各データに対し

て，定義時刻，定義命令，フラグを記録するフィールドを付加したものと考えて

よい．データが使用されるとき，データと同時に定義表に記録された定義時刻

とフラグの値を読み出せば，定義命令のスラックを計算することができる．

ただし，当然のことながら，システム中のすべてのデータに対して定義時刻，

定義命令，フラグを記録することは非現実的である．予測精度とハードウェア・コ

ストのバランスをとるためには，アクセス頻度の高いロケーションに対してエント

リを提供することが肝要である．

アクセス頻度を考慮して，定義表は，データの格納場所がレジスタかメモリか

によって 2つに分け，それぞれ以下のように実装する：

レジスタ定義表 物理レジスタ番号をインデクスとする RAMによって構成する．

すなわち，そのエントリ数は物理レジスタ・ファイルに等しく，まさに物理レジス

タ・ファイルに定義時刻，定義命令，フラグを格納するフィールドを付加したもの

と考えてよい．

メモリ定義表 ロード /ストア命令の参照アドレスをインデクスとするキャッシュと

して構成する．

したがって，メモリ定義表ではミスが発生することになる．メモリ定義表のミ

スや，エントリ数と連想度については後で詳しく述べることにして，次節では，

これらの表を用いたスラック予測器の動作について述べる．

3.2 スラック予測器の動作
以下では，命令 Id の n回目 (n ∈ N)の実行を，肩付き数字を用いて，Idn のよ

うに表すことにする．また，Idn が定義したデータを最初に使用する命令の実行

を Iun と表す．なお，Idi と Id j (i, j ∈ N, i � j)は同じ命令であるが，Iui と Iuj は一

般に異なる．

図 3では，ストア命令 Id1 とロード命令 Iu1 が，それぞれ，時刻 td1 および tu1 に

実行されている．スラック表への登録，および，同スラック表への参照，すなわ

ち，予測は，以下の様に行われる：

登録 登録は，以下のように，（a）Id1 がデータを定義するときと，（b）Iu1 がそ

のデータを使用するときの 2つのフェーズからなる：
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図 3: 予測器に対する操作（ストア命令の場合）

1. 定義： Id1 がデータを定義するとき，以下の操作が行われる：

WD 現時刻 td1 と Id1 自身（のアドレス）を定義表に書き込む．

2. 使用： Iu1 がそのデータを使用するとき，以下の 2つの操作が連続して行わ

れる：

RD 定義表を読み出して，定義時刻 td1 と定義命令 Id1（のアドレス）を得る．

WS 定義時刻 td1 と現時刻 tu1 から，Id1 のスラック sd1 が，sd1 = tu1 − td1 − 1と

求まる．スラック表の定義命令 Id1 のエントリに，求めた sd1 を書き込む．

予測 命令 Id が再びフェッチされると，以下の操作が行われる：

RS Id のアドレスをインデクスとしてスラック表を直接読み出すことで，前回の

スラック sd1 が得られる．
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ストア命令以外の場合には，基本的には，メモリ定義表をレジスタ定義表に，参

照アドレスを物理レジスタ番号に，それぞれ読み替えればよい．

なお，スラックの計算を行うのは，そのデータが最初に使用されるときのみで

ある．したがって，RDにおいて，読み出された定義表のエントリを無効化し，以

降同じエントリが繰り返し読み出されないようにする．このことは，メモリ定義

表のエントリの有効利用にも効果がある．

3.3 条件分岐命令
分岐命令は，その実行結果を参照する命令が存在しないため，上述の方法で

スラックを計算することはできない．そこで，以下に述べる理由により，分岐予

測ミスを起こした分岐命令のスラックは 0，ヒットした分岐命令のスラックは 0ま

たは 1とする．

分岐予測ミスを起こす分岐命令は，できるだけ早く実行した方がよい．分岐

予測ミスを起こす分岐命令より下流にある命令の実行はすべて無駄である．そ

の分岐命令を早く実行すると，この無駄が省かれるとともに，状態回復がそれ

だか早く開始されるからである．

一方，分岐予測ヒットする分岐命令は，論理的にはクリティカルにはならない．

しかし，以下に述べる理由から，できるだけ早く実行した方がよい；フェッチ後，

未完了のまま (pending)にできる分岐命令の数には，分岐予測に関する資源の量

に起因して，他の命令より強い制約がある．例えば，MIPS R10000プロセッサ

[12]の場合，たかだか 4個の条件分岐命令しか未完了にできない．資源が不足

した場合には，フロントエンドがストールすることになる．

このように分岐命令は，予測ヒット /ミスに関わらず他の命令より早く実行し

た方がよく，その中ではミスする命令の方がよりクリティカルである．例えば，分

岐命令の実行ユニットが 1つしか空いていない場合には，ヒットするものよりミ

スするものを先に実行した方がよい．したがって，このことを考慮したい場合

には，ミスすると予測される命令のスラックは 0，ヒットすると予測される命令の

スラックは 1とするとよいと考えられる．

3.4 スラック表，メモリ定義表のミス
メモリ定義表，スラック表は，キャッシュであり，ミスが起こる．メモリ定義表，

スラック表共に，WD，WS では，ミスが起こっても割り当てられたエントリに上
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書きするだけであるから，その時点でのミスは性能上影響がない．したがって，

WD，WS で割り当てられたエントリが，RD，RS までにリプレースされてしまった

場合のことを考えればよい．

RD，RS におけるミスは，以下のようにする：

メモリ定義表 定義表のエントリがリプレースされたのだから，定義側の命令を特

定することができず，スラック表への登録を行うことはできない．

スラック表 スラック表ミス時には，スラックは 0と予測するのが安全である．ま

た，第 6章節で述べるように，スラックが 0である命令は全体の半分以上に

上り，0としておいても相応の予測ヒット率が期待できるからである．

第4章 スラックの計算方法

本章では，スラック予測を命令スケジューリングに応用する際に用いる 3種類

のスラックの計算方法を提案する．図 4はそれぞれの計算方法を用いたときの状

態の遷移を表わしている．

以下，4.1節で基本的な計算方法，4.2節で見かけのスラック，4.3節で見かけ

上クリティカルになっている命令について述べ，最後に，4.4節で 3つの計算がス

ラック予測器の定義表にフラグを用意することによって可能であることを示した．

4.1 スラックの基本計算
第 2章で述べたように，スラック sの基本となる計算式は，定義命令 Idがデー

タを定義した時刻 tdとそのデータを最初に参照する命令 Iuがデータを使用する

使用時刻 tuの差，つまり式 (1)：

s = tu − td − 1 (1)

によって与えられる．

この式に従えば，図 4：左上の命令 I1，I2のスラックはそれぞれ 1，0と計算さ

れる．よって，次回実行時には図 4：左下に示すように，I1のみを 1サイクル遅

らせて実行する．

ただし，図 4：左下において，1サイクル遅らせた命令 I1については，そのス

ラックを再計算する際注意が必要である．式（1）にしたがって計算すると，遅

らせた命令 I1のスラックは 0となる．すると次回 I1をスケジューリングする際に

は，I1はクリティカルであると判断され，実行時には 1サイクル遅らせることなく
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図 4: 状態の遷移

実行されてしまう．その結果，次回には再び図 4：左上のように実行され，以

降，上下の状態を繰り返すことになる．

しかし，この繰り返しが発生するのは，遅らせた命令のスラックが式（1）に

よって 0と計算される時のみ，つまり，遅らせなかった場合のスラックが 1の命

令のみである．よって，遅らせずに実行した場合にスラックが常に 1となる命令

は，毎回遅らせることができるにもかかわらず，2回に 1回しか遅らせることが

できなくなってしまう．
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4.2 見かけのスラック
遅らせた命令 I1の 0というスラックは，故意に 1サイクル遅らせたことによっ

て生ずる「見かけの」のスラックであるといえる．I1の真のスラックは，図 4：左

上の場合と同様，遅らせなかった場合の定義時刻をスラックを元に計算すればよ

い．この遅らせなかった場合の定義時刻を実効定義時刻と呼ぶことにする．つ

まり，遅らせなかった場合の定義時刻 teは：

te = tu − 1 (2)

によって与えられる．この場合のスラックは，使用時刻と実効定義時刻の差，つ

まり：

s = tu − te − 1

= tu − td (3)

によって得られる．

このようにすれば，図 4：左の上下の状態を繰り返すことはなく，効率よく命

令を遅らせることが可能となる．

4.3 見かけのスラック（その 2）
前節までの説明では，命令 I1と I2は，毎回同じタイミングで実行を開始され

るとしていた．しかし，必ず前回と同じタイミングで実行開始されるとは限らな

い．図 4：中に示すように，I1と I2が同時に実行開始されることもあり得る．さ

らには，I2 の方が早く実行される可能性もある．このような場合，前回スラッ

クが 1以上であったため 1サイクル遅らせた命令 I1が，今回クリティカルになって

しまう．このような命令を見かけ上クリティカルになっている命令と呼ぶことに

する．

図 4：中のような場合，I1のスラックは実効定義時刻に基づいた式（3）によ

り，I2のスラックは基本となる式（1）により，それぞれ 1と計算され，次回実

行時には図 4：右上のようになる．しかし実際には，図 4：右下のように I1，I2

のスラックを共に 0とし実行した方が Iuを 1サイクル早く実行することができる．

スラックを共に 1と計算した図 4：右上の場合は，すべての命令を無条件に 1

サイクル遅らせたのと変わりがない．また，一旦この状態になるとスラックが 1

のまま 0に戻らないという可能性もある．

13



結局，図 4：中の I1、I2のように見かけ上クリティカルになっている命令がある

場合には，次回は図 4：右下のようにするために，I1、I2のスラックを共に 0と

する．

図 4：左下のように，遅らせていない命令（図では I2）がクリティカルになって

いる状況では，I1は見かけ上クリティカルになっている命令とは言わない．逆に

言えば，図 4：中や右上のように，クリティカルになっている命令のすべて（図で

は，I1と I2）が遅らせた命令である場合に，これらの命令を見かけ上クリティカ

ルになっている命令と言う．

見かけ上クリティカルになっている命令がある場合，命令を遅らせたサイクル

数（図では 1サイクル）だけ無駄に実行が遅れている．したがって各命令の実効

スラックは，式（1），（3）により得られたスラックの値から遅らせたサイクル数を

減ずればよい．

つまり，見かけ上クリティカルになっている命令が生じている場合，遅らせた

命令のスラックは式（3）から 1減じた式，つまり式（1）と同じ式により得られ，

遅らせなかった命令は式（1）から 1減じた式：

s = tu − td − 2 (4)

によって得られる．

4.4 問題の発見
２つの見かけのスラックの問題を発見するには，その命令が遅らせたものか

どうかを表すフラグが必要になる．そこで，スラック予測器の定義表にフラグを

用意し，命令を遅らせていない場合には 0を，遅らせた場合には 1を命令の実

行時に記憶する．

まず、式（1）により暫定的なスラックを求める．この暫定的なスラックの値が

0となる命令のフラグが全て 1であるとき，見かけ上クリティカルになっている命

令がある状況が生じていることとなる．

このように見かけ上クリティカルになっている命令がある状況はフラグを容易

することで発見でき，この場合の実効スラックはフラグが 0である命令に関して

は暫定的なスラックから 1減じた値，つまり式（4）で，フラグが 1である命令に

関しては暫定的なスラックの値，つまり式（1）で得ることができる．

見かけ上クリティカルになっている命令がない場合には、フラグが 0の命令は暫
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定的なスラックの値，つまり式（1）で得られる値が、フラグ１の命令は暫定的な

スラックに 1足した、つまり式（3）で得られる値がそれぞれ実効スラックとなる．

このようにして得られた実効スラックの値をスラック表に記憶する．

本章では，スラックの計算について 3つの方法を提案した．

第 1に 4.1節で述べた基本となる計算方法である．しかし，この方法では常に

スラックが 1である命令に関して発振が生じ（図 4：左），遅らせることができ

る命令であるにもかかわらず遅らせずに実行してしまうという可能性があった．

発振が生じるのを防ぐために，第 2の方法として 4.2節で実効定義時間を用

いて効率よく命令を遅らせる計算方法を提案した．だが，今度は逆に見かけ上

クリティカルになっている命令が生じることにより（図 4:中），命令を遅らせ過

ぎる状況が考えられた．（図 4：右上）

そこで，第 3の方法として 4.3節で見かけ上クリティカルになっている命令が

生じた場合におけるより厳密なスラックの計算方法を提案し（図 4：右下），こ

の計算で求められるスラックを実効スラックとした．

第5章 予測精度の向上

本章では，スラック予測の精度の向上を試みるために，スラック予測器にグロー

バル分岐履歴と飽和型 2ビット・カウンタを導入する方法について述べる．

5.1 グローバル分岐履歴の導入
スラック予測器にグローバル分岐履歴を導入するには，gshare分岐予測器など

と同様にする方法がまず考えられる；すなわち，スラック表のインデクスとして，

命令のアドレスとグローバル分岐履歴の排他的論理和を用いるのである．ただし

以下で述べるように，スラック表はタグを持っていることに注意する必要がある．

分岐予測で用いられる PHT (Pattern History Table)には，競合が発生する；す

なわち，通常 PHTはタグを保持しておらず，異なる 2つの命令が同一の PHTエ

ントリを使用することを許している．

一方，値予測で用いられるVHT (Value History Table)では，タグ比較を行い，

競合を許さないことが普通である1)．

1)タグは，一部省略できる可能性がある [13]．
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スラック表も，VHTと同様，現在ではタグを保持している．グローバル分岐履

歴を導入するにあたっては，インデクスに命令のアドレスとグローバル分岐履歴

との排他的論理和を用いるとともに，タグにもグローバル分岐履歴を加え，競合

を完全に排除している．そのため，破壊的競合ではなく，ヒット率の低下によっ

て予測精度が低下するおそれがある．

5.2 飽和型 2ビット・カウンタの導入
これまで述べてきたスラック予測の方法では，スラックの最新の値 (last value)

を記憶している．一方，第 1章でも述べたようにスラックが 1以上の命令を 1サ

イクル遅らせる場合，スラックの厳密な値は必要なく，スラックが 0かどうかを記

憶しておけばよい．

結局，スラックが 0かどうかを予測する上では，これまで述べてきた方法は，

いわば 1ビット・カウンタによる予測であると言える．

そこで，飽和型 2ビット・カウンタを用いることにより，命令のローカルな履歴

を反映させることが考えられる．スラックの計算による値が 0であればカウンタ

を 1減じ，1以上であれば 1足す．そしてALUを選択する際には，その命令の

スラックの値が 0，1であれば高速なALUで，2，3であれば低速なALUで実行

する．

第6章 評価

シミュレーションにより，第 4章で提案した 3種類のスラックの計算方法を実際

に命令スケジューリングに用いた場合について評価する．

なお，シミュレーションではスラック予測器で用いたグローバル分岐履歴の履歴

長を全て 2ビットとした．スラック予測器にグローバル分岐履歴を用いることで

予測精度が向上することが認められている [10]が，その度合いはわずかで今回

の評価にはほとんど影響が現れなかったためである．

6.1 評価方法
SimpleScalar ツールセット (ver. 3.0)の sim-outorderシミュレータに対して，ス

ラック予測器を実装し，SPECベンチマークを用いて本稿で述べた命令スケジュー

リングによる省電力アーキテクチャの効果を測定した．測定には表 1に示す SPEC
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ALUs

Instruction Window

L/S L/S L/S L/S

Slow
ALUs

図 5: プロセッサのモデル

CINT95の 8つのプログラムを実行した．

コンパイラは，gcc (ver. 2.7.2.3)を用いた．最適化オプションは，-O6 -funroll-

loopsである．

プロセッサのモデル 評価では，本稿で述べた命令スケジューリング方式を整数

演算器に適用する．用いたプロセッサの整数系のブロック図を図 5に示す．

同図に示すように，プロセッサは高速なALUと低速なALUをそれぞれ 3個ず

つ，合計 6個持つ．高速なALUと低速なALUのレイテンシは，それぞれ，1サ

イクル，および，2サイクルである．低速なALUは，高速なALUをパイプライン

表 1: SPEC CINT95ベンチマーク・プログラム

プログラム 入力セット 実行命令数

099.go 9 9 132M

124.m88ksim dcrand.big 120M

126.gcc genrecog.i 32M

129.compress 10000 q 2131 35M

130.li train.lsp 183M

132.ijpeg vigo.ppm -GO 26M

134.perl primes.in 10M

147.vortex persons.250 157M
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動作させるものに相当し，レイテンシは 2に増加するが，スループットは 1のま

まである．これらのALUの電源電圧は，それぞれ，1.1 V，および，0.7 Vとし

た [?]．スラックが 0と予測された命令を高速な ALU，1以上と予測された命令

を低速なALUにスケジューリングする．

実際にキャッシュへのアクセスを行うロード / ストア・ユニットは，4個あり，同

図のように接続されている．すなわち，ロード /ストア命令のアドレス計算は，こ

れらの ALUのいずれかで実行される．アドレス計算を実行した ALUとロード /

ストア・ユニットの間は，完全結合とした．すなわち，アドレス計算を行ったALU

とロード /ストア・ユニットの組み合わせには制限はない．

また，評価の対象としたモデルは，分離 (separate)ロード /ストア方式を採用し

ている．すなわちロード / ストア命令は，ディスパッチ時に，アドレス計算を行う

命令と，実際にメモリ（キャッシュ）アクセスを行う命令に分離され，個別にスケ

ジューリングされる．評価では，分離されたそれぞれに対してスラックを予測し，

スケジューリングを行っている．したがって，最初からアドレス計算命令とメモリ・

アクセス命令の 2つの命令があったものと考えてよい．

プロセッサのそれ以外のパラメタを表 2に示す．また，分岐予測には Gshare

予測器を用いた．エントリ数は 4Kで履歴長は 12とした．

テーブルのパラメータ 表 3に，テーブルのパラメタをまとめる．スラック表，

および，メモリ定義表の容量は，それぞれ，1次命令，および，1次データ・キャッ

シュと同じ範囲をカバーできるようにした；すなわち，それぞれ 8Kエントリであ

る．ただし連想度は，1次命令，および，1次データ・キャッシュがそれぞれ 2で

あるのに対して 4とした．このように，やや大きな容量 / 連想度としたのは，ミ

表 2: プロセッサの各パラメータ

パラメタ サイズ

FETCH幅 16

命令ウィンドウ 16

ISSUE幅 8

COMMIT幅 64

レイテンシ iALU 1/1，iMULT 3/1，iDIV 20/19，fADD 2/1，

（Latency/Throughput） fCMP 2/1，fCVT 2/1，fMULT 4/1，fDIV 12/12，fSQRT 24/24
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スによる影響を評価結果から除外するためである．メモリのレイテンシ（18サイ

クル）は，メモリ・インタフェイスを集積する AMD Athlonプロセッサのものを参

考にした．

スラックの計算方法 それぞれの命令をどちらのALUで実行するかを決定する

際に用いるスラックの計算方法は第 4章で提案した次の３つとする．

BASE 4.1節で述べた基本となる計算方法（BASE）．発振し遅らせることがで

きる命令でも遅らせずに実行されてしまう．

EDT 4.2節で述べた実効定義時刻（EDT：Effective Definition Time）を用いる

計算方法．BASEとは逆に命令を遅らせ過ぎる状況が発生する．

ES 4.3節で述べた，見かけ上クリティカルになっている命令を発見することに

より遅らせ過ぎる状況をなくすことにより，厳密な計算を行い実効スラック

（ES：Effective Slack）を求める計算方法．

上記の３つのそれぞれの場合について，前回の履歴にのみ依存している場合

と飽和型 2ビット・カウンタを用いた場合の 2通りをシミュレーションし，それぞれ

-1b，-2bとして区別する．

それぞれの場合について，性能，ALUにおける消費電力，低速のALUで実

行した命令の割合を測定し，全てのALUを高速にした場合（FASTとする）や

低速にした場合（SLOWとする）と比較することによって評価を行う．

表 3: 各表，キャッシュ，メモリのパラメータ

容量
ライン

連想度
レイテンシ

サイズ (cycles)

スラック表 8K命令 — 4 1

レジスタ定義表 64命令 — 64 1

メモリ定義表 8K命令 — 4 1

1次
命令 8K命令∗ 8命令∗ 2 1

データ 8Kワード 8ワード 2 1

2次 1MB 64B 2 6

メモリ — — — 18†

*: SimpleScalarツールセットでは 8B/命令．

†: 最初のワード．後続ワードには 2サイクル /ワードが必要．
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図 6: 性能の比

6.2 評価結果
図 6，図 7，図 8に結果を示す．図 6は性能を，図 7は省電力アーキテクチャ

の効果を示す電力遅延積（EDP：Energy Delay Product）を，図 8は低速なALU

で実行した命令の割合を示している．

図 6，図 7には，9組のバーがあり，左の 8組は SPEC CINT95の 8つのプログ

ラムに対応しており，最右 1組はそれらの平均である．図 6は，FASTに対する

IPCの比を，図 7はEDPの比を表わしている．各組には，バーが 7本ずつあり，

それぞれ左から前節で述べた SLOW，BASE-1b，BASE-2b，EDT-1b，EDT-2b，

ES-1b，ES-2bの場合のものを指している．

一方，図 8には 4組のバーがあり，左から FAST，BASE-1b，EDT-1b，ES-1b

の場合の 8つのプログラムの平均である．それぞれの組の 1番左の薄いバーは整

数演算器で実行した全命令に対する通常の整数演算命令の比で，2番目のバー

はロードの，3番目のバーはストアのアドレス計算の比で 4番目のバーはそれらの

合計である．FASTの組の濃いバーはそれぞれの命令における全命令に対するス

ラックが 1以上の命令の比で，その他の組の濃いバーは低速なALUで実行した
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図 7: EDPの比

命令の比を表わしている．

図 6，図 7を見ると，SLOWでの IPC低下は 18％，EDP削減は 48％である

のに対し，

• BASE-1bでは，FASTに比べ IPC，EDPがそれぞれ約 4.5％，約 14.5％低

下した．

• EDT-1bでは，FASTに比べ IPCが約 14％低下しているものの，約 37％も

の EDPを削減できている．

• ES-1bは，IPCではBASEとほぼ同じ約4.5％であったが，EDPでは約19％と

BASEよりも 4.5％多く削減できている．

• -2bでは，それぞれの場合の飽和型 2ビット・カウンタを用いなかった場合よ

りも IPC，EDPの比が共に若干減少した程度であった．

一方，図 8を見ると，FASTでは，整数演算命令の 44％，ロード命令のアドレ

ス計算部分の 31％，ストア命令のアドレス計算部分の 42％がスラック1以上であ

る．3つを合わせると整数演算器を用いる全命令の 40％がスラック1以上である

ことがわかる．
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図 8: 低速なALUで実行した命令の割合

これに対して，

• BASE-1bでは低速なALUで実行された命令は整数演算器で実行された全

命令の 30％で FASTにおいてスラック1以上である命令よりも少ない．こ

れは，発振が生じ遅らせることができる命令を遅らせられなかったためで

ある．

• 逆に，EDT-1bでは低速なALUで実行された命令は 78％と大幅に多い．こ

れは，4.3節で述べた見かけ上クリティカルになっている命令が存在し，命令

を遅らせ過ぎているためである．

• ES-1bは 39％の命令が低速なALUで実行されており FASTのグラフとほぼ

一致している．よって，正確にスラックの計算がされていると考えられる．

ES-1bは厳密にスラックを計算できているにもかかわらず，全てのALUを高

速なにしたときに比べ 4.5％の性能が低下している．この原因として次の 2つ

が挙げられる：

• 本当はクリティカルである命令を低速なALUで実行した，つまりスラック予
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測のミスによるもの．

• 高速なALUを 6つから 3つに減らしたためにクリティカルな命令を 1サイク

ルにつき最大 3命令までしか実行できない．それによって，使用するALU

に偏りが生じた場合にはALUが不足してしまう．

そこで，ALUの不足を解消するために高速なALUを 10個，低速なALUを 10

個，合計 20個のALUを用いて，ES-1bと同様のシミュレーションを行った．する

と，性能の低下は約 2％まで減少した．これは，スラックの予測ミスによる性能

低下とALU不足による性能低下が同程度影響していることを示している．

6.3 関連研究
千代延らは文献 7）において，小林らが提案しているデータフローグラフの最

長パスを特定するためのパス情報テーブル [2]（PIT：Path info Table）をクリティ

カル・パス予測器として，省電力アーキテクチャの設計に用いている．クリティカ

ル・パス予測器によりクリティカル・パス上にないと予測された命令を低速 /低消

費電力のALUで実行し性能と消費電力の計測を行い，その結果を彼ら自身が提

案しているクリティカル・パス予測器と比較することにより性能と省電力化の評

価を行っている．PITは約 5％の性能低下で 20％の EDPを削減できている．

使用したベンチマーク・プログラムやプロセッサのモデルが若干異なるものの

本稿でのスラック予測を用いた命令スケジューリングは約 4.5％の性能低下で 19

％の EDPを削減できており，PITと同等の性能と省電力化を実現できている．

また，PITは複雑なハードウェアを必要とし，実際に実装することはとても困

難である．一方，これまでも述べた通りスラックは容易に求めることができるこ

とにも注意が必要である．

命令のクリティカリティを判定する際に，クリティカル・パスに基づいた PITを用

いた場合と，我々が提案する履歴に基づいたスラック予測を用いた場合とで，同

様の結果が得られていることも興味深いところである．

第7章 おわりに

本稿ではスラック予測を用いた省電力アーキテクチャ向け命令スケジューリング

について述べた．評価結果は，性能を大きく低下させることなく省電力化を達

成しており,スラック予測が省電力アーキテクチャに十分応用できることを示して
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いる．

また，2.3節で述べたように,本稿で用いたスラックは近似であり，スラックの

厳密な定義には従っていない．第 2章の図 2の例では，命令 Iyの厳密なスラック

は 1であるが，本稿で述べた手法では 0と計算される．命令 Idのスラックを命令

Iyに伝搬させるなどすれば，より厳密なスラックを漸近的に求めることができ，

本稿で述べた命令スケジューリングによりさらに多くの命令を遅らせることがで

きる可能性がある．

なお，本稿の省電力アーキテクチャで述べた消費電力とは，演算器のみにおけ

る消費電力でありプロセッサ全体の消費電力ではない．よって，スラック表や各

定義表における消費電力は考慮していない．しかし，これまでも述べたように

スラック予測器は複雑なハードウェアを必要とせず，スラック予測器における消費

電力は大きくないと考えられる．
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