
図･本詰

ブログラムの制御依存を緩和し並列性を

　　引き出すプロセッサに関する研究

圖圖�||||||
11377259

小林良太郎



1　序論●春参●●番●●●●●●

目　次

2.1　はじめに………………………………………………

2.2　関連研究…………………………………｡.…………………………………

2.2.1　2レベル適応型分岐予測方式……………………

2.2.2　競合……………

2.3　破壊的競合の削減…………………………………………………………………

2.4　sgshare予測機構…………………………

2.4.　1　sgshare　予測機構の構成…………………

2.5　性能評価…………………

2.5.1　評価環境…………………………………………

2.5.2　BBHTの構成………………………………………

2.5.3　PHT分離の効果………………

2.5.4　コスト性能比の評価………………………………………

2.6　プロセッサの性能に与える効果………………………………

3.1　はじめに

3.3　分岐距離の分布を利用した予測手法………………………………………

●

1

参●●參●奢･●1

…5

6

6

8

9

10

1
1
　
　
　
2

1
　
　
1

13

14

6
　
　
　
0

1
1
　
　
　
り
ム

30

2　分岐方向の偏りをiEリ用し破壊的競合を低減する分岐予測方式………………….…｡…｡｡5

2.4.2　sgshare予測機構のコスト配分………………………………………………

奄●●i●参●●●

………………………………………13

…………22

3　2レベノレ表方式1こよる分岐jタIE;1/iツフア●●●●●●●●●参●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●27

3.2　関連研究…………………………………………………………………………………………………28

　　3.2.1　分岐先アドレスの予測方法………………………………………………………………28

　　3.2.2　BTBのタグ部の削減…｡｡……………………………………………………………………29

　　3.2.3　BTBの分岐先アドレス部の削減………………………………………………………29



3.3.1　分岐距離…………………………………

3.3.2　Dビット数………………………

●●輩槍命肇奉●● 30

30

3.33　PC連結方式……………………………………………………………………………………31

3.3.4　2レペル表方式…………………………………………………………………………………32

3.4　2レペル表方式の

4』　はじめに………

4.2

●春●●●蕃●幸●●●

4泰●●

34

34

36

39

3.4.1　評価環境……………………………

3.4.2　共通の測定条件………………………………………………………………………………34

3.4.3　BTBのエントリ数と連想度……………………………………………………………35

3.4.4　分岐先アドレス部の削減 i●●俸●●●察●●●會s●●尋寥●参●善●●●●●●●●●●●●●●●●●･●●●●讐●●●●魯●●●●●●●●●奮嫌●●●●●●●●●●

3.4j　タグ部を含めたBTB全体の削減………………

4　スレッド･レベル並列処理マルチプロセッサ･アーキテクチャSKY………………47

‥‥‥‥‥‥‥‥‥47

43　SKYのマルチスレッド･モデル………………………………………………………………51

4.4　SKYアーキテクチャ……………………………………………………………

4.4.1　ハードウェア構成………………………………………………………

4.4.2　同期/通信の機構………………………………………………………

4.4.3　コンパイラの概要……………………………

1
1
　
　
　
`
Z

'
さ
　
　
　
″
`
J

54

…………………………64

　　4.4.4　SKY専用命令の詳細………………………………………………………………………67

4.5　性能評価……………………………………………………………………､………………………………70

　　4.5.1　評価環境…………………………………………………………………………｡｡………………70

　　4.5.2　性能…………….｡｡…………………………………………………………………｡…………………71

4.5.3　同期機構……………………………………………………………………………

●臍

11

80



4.5.4　同期/通信のオーバヘッド………………………………………………………………83,

4j｡5　コード量と命令の分布.…｡

　　4.6

5結論

84

●●●蕭●●●●●●●●●●●番●●●●●●●●●●●●●●●'●●●●j●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●･●峯●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●89

●●●●●●●●●●●,●●●歯●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●95

泰1･曇

111

謝辞●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●曝●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●魯●●●●毒●●●●●●●●●●●●●●●●●者●●●●●●●●●●●春●●●●●●●●●●●●●●●●●●●93

参考文献●●拳●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●

発表論文●●●●●●●●●●奉●●●●●●●4●●●昏●●●●●●●●●●●●●●●●●●･●●●●●●●●●●●●●●●●●●暑●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●●101



1　序論

第1章　序論

プロセッサの処理能力は,プログラム内に存在する並列性を利用することで向上さ

せることができる｡近年のハイエンド･マイクロプロセッサは,複数の命令の処理

過程をオーバーラップさせる命令のパイプライン処理反び命令の並列処理により,

命令レベルの並列性(ILP:　lnstmction-Level　Parallelism)を引き出し,性能を向上させ

ている｡

プログラムから引き出すことのできる並列性は制御依存により厳しく制限される｡

ある分岐命令に後続する命令は,当該分岐命令の結果が得られるまで実行できない

とき,当該分岐命令に制御依存しているという｡制御依存は次の2つの原因により

性能低下をひきおこす｡第1に,分岐命令の処理を開始してからその実行結果が得

られるまで後続命令のパイプライン処理がストールすることにより,プログラムの

実行サイクル数が増加する｡第2に,プログラムにおいて並列性を引き出すことの

できる範囲が分岐命令間に制限される.マイクロプロセッサの最も一般的な応用で

ある非数値計算プログラムにおいては,数命令に1回の頻度で分岐命令が現われる

ので,上記原因による性能低下は著しい｡

現在,ILPを利用する商用の主なマイクロプロセッサは,この制御依存を緩和する

ために,投機的実行を行っている｡これは,分岐命令の実行結果が得られるまえに

その結果を予測し,分岐先の命令の処理を開始する技術である｡これにより,予測

が成功した分岐に関する制御依存を取り除くことができる｡具体的には,以下の2

つの効果が得られる｡第1に,分岐命令によってパイプライン処理がストールする

頻度を減少させることができる.高速化のためパイプライン段数,つまり,分岐に

よりパイプライン処理がストールするサイクル数は増加する傾向にあり,この効果

はますます重要になる｡第2に,プログラムにおいて並列性を引き出すことのでき

る範囲を,予測に失敗した分岐命令間に広げることができる｡分岐予測精度を上げ

るに従い,上記の効果はより大きくなるので,投機的実行を用いるプロセッサにお

いて分岐予測精度の向上は非常に重要である｡

さらに制御依存を緩和するために,最近,投機的実行に加えて,マルチスレッド実

1



第1章　序論

行を導入するアプローチが注目されている.スレッドとはプログラムの実行におけ

るある1部分である｡マルチスレッド実行とは,1つのスレッドを複数の互いに制

御の依存しないスレッドに分割し,それらを並列に実行する技術である｡マルチス

レッド実行では,あるスレッド内の命令の処理は別のスレッド内の分岐命令の結果

に依存しないので,プログラムの連続した部分だけでなく,不連続な部分からも並

列性を引き出すことができる.Lamらの研究によれぱ,マルチスレッド実行を導

人することにより,投機的実行にのみ頼ったアプローチよりも制御依存を大幅に緩

和することができるとしている.

しかし,一般的なマルチスレッド実行機構では,スレッドの並列実行に関わるオー

パヘッドが大きいという問題がある｡数値計算プログラムにおいては,スレッドの

並列実行により豊富な並列性を引き出すことができるため,オーバヘッドは許容で

きる.一方,非数値計算プログラムにおいては,数値計算プログラムと異なり,不

規則な制御構造と複雑なデータ依存関係が数多く存在するため,オーバヘッドが問

題とならない程の並列性は引き出すことができない.著者は非数値計算プログラム

において高い性能を発揮するマイクロプロセッサの実現に興味を持ち研究を行って

いる.その実現のためには,スレッドの並列実行に関わるオーバヘッドの削減が非

常に重要である｡

本研究は制御依存を緩和してプログラムの並列性を引き出すプロセッサに関するも

のである｡制御依存を緩和する技術として,投機的実行およびマルチスレッド実行

に着目する.本研究の目的は大きく2つに分けることができる.1つは,投機的実

行において,いかにして分岐予測精度を向上させるかを検討することである.もう

1つは,マルチスレッド実行において,いかにしてスレッドの並列実行に関わる

オーバヘッドを削減するかを検討することである｡

以上の目的に対して,本研究において得られた成果を以下に示す

1.分岐方向の予測精度を向上させる機構の提案

　　分岐について予測する事項としては,分岐方向と分岐先アドレスの二つがあ

　　る｡分岐方向の予測手法は,分岐命令のアドレスと過去の分岐方向の履歴の相
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第1章　序論

　　関を用いるのが一般的である｡しかし,予測情報を保持するテープルにおいて

　　競合が発生し,分岐方向の予測成功率が低下するという問題がある｡この問題

　　に対し本研究では,競合が発生しても予測精度を大きく落さないsgshareと呼

　　ぶ予測機構を提案した.シミュレーションによる評価の結果,sgshare予測機構

　　は従来の機構と比較して,ハードウェア量8Kバイト時において平均で0.45%

　　予測精度が向上した｡また,計算機全体の性能では今日のスーパースカラマシ

　　ンで平均7.19%,命令発行幅が増えパイプライン段数が深い将来のスーパース

　　カラマシンでは平均14.6%速度向上が見込めることがわかった.

2.分岐先アドレスを予測する機構のハードウェア量を削減する手法の提案

　　分岐先アドレスの予測手法は,過去の分岐先アドレスを用いるのが一般的であ

　　る.過去の分岐先アドレスはBTB(Branch　larget　Buffer:分岐先バッファ)に保持

　　する.分岐先アドレスの予測成功率を高めるためには,より多くの分岐につい

　　て分岐先アドレスを保持する必要がある｡このため,BTBにはより多《のエン

　　トリが必要となり,ハードウェア量が大きくなるという問題がある｡この問題

　　に対し本研究では,分岐先アドレス予測成功率をほとんど低下させることな

　　く,BTBのハードウェア量を削減する手法を提案した.シミュレーションによ

　　る評価の結果,Faginが提案したハードウェア量削減手法を適用したBTBにお

　　いて,提案手法によりハードウェア量を約38%削減することができた｡

3.プログラムの並列性を効率良く利用するマルチスレッド実行機構の提案

　　非数値計算プログラムにおいて,スレッドの並列実行により性能を向上させる

　　ためには,スレッドの並列実行に関わるオーバヘッド,そのなかでも特に同期

　　/通信のオーバヘッドの削減が重要である.これまでに提案された機構は,同

　　期/通信のオーバヘッドの削減に成功しているが,スレッド内の並列性の利用

　　が妨げられる問題があった｡そこで本研究では,スレッド内の並列性とスレッ

　　ド間の並列性を同時に最大限利用することを可能とするSKYと呼ぷマルチプ

　　ロセッサ･アーキテクチャを提案した.シミュレーションによる評価の結果,

　　8命令発行の2つのスーパスカラ･プロセッサにより構成したSKYは,単一の

　　スーパスカラ･プロセッサに対して,最大46.1%,平均21.8%の高い性能を達
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第1章　序論

　　成できることを確認した.

以下,本論文は次のような構成になっている｡

第2章で,分岐方向を予測するテープルにおいて競合が発生しても分岐方向の予測

精度を大きく落とさない機構を提案する.第3章で,分岐先アドレスの予測成功

率をほとんど低下させることなく,分岐先アドレスを予測する機構のハードウェア

量を削減する手法を提案する.第4章で,スレッド間の並列性とスレッド内の並

列性を同時に最大限利用することを可能とするSKYと呼ぶマルチプロセッサ･

アーキテクチャを提案する｡最後に第5章で,本論文をまとめる｡
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第2章　分岐方向の偏りを利用し破壊的競合を低減する分岐予測方式

2　分岐方向の偏りを利用し破壊的競合を低減する分岐

　　予測方式

本章では予測に悪影響を与える破壊的競合の削減に焦点を当て,競合が発生しても

予測精度を大きく落とさない機構について議論する｡この機構をsgshare予測機構

と呼ぶ｡まず,2.1節において,分岐方向の予測方法について述べる.2.2節では分

岐予測機構及び競合に関する過去の研究について述べる｡23節では競合の問題に

対する著者のアプローチについて述べる｡2.4節で本アプローチに基づ《予測機構

としてsgshare予測機構を提案する｡2.5節では同機構の性能の評価を行い有効性を

検証する｡2.6節では本機構によりプロセッサの性能がどの程度向上するかについ

て調査する.2.7節で本章をまとめる.

2.1　はじめに

分岐方向の予測手法にはさまざまな機構がある｡これらは全て過去の分岐方向の履

歴と将来の分岐方向の間に相関があることを利用している｡初期の機構24)は,予

測する分岐自身の履歴を要約するために2ビットの飽和型カウンタを用いた｡この

方式を2ピット･カウンタ方式(2bc)と呼ぶ｡2bcでは,カウンタを多数並べた

テープルを設け,分岐命令のアドレスをインデクスとして参照し,過去の履歴を知

り予測する｡

これに対して,より高い予測精度を達成するために,より多くの履歴情報を元に予

測する方式が提案された25)･34)･48)･5o)｡これらの方式が新たに利用している履歴情報

とは,主として履歴のパターンや予測する分岐以外の他の分岐の履歴である｡これ

らの方式を総称して2レベル適応型方式と呼ぶ.2レベル適応型方式では,分岐命

令のアドレスと新たに加えた履歴情報の組に対して,2ビット･カウンタで構成さ

れるテープルのエントリを対応付ける｡

2レベル適応型方式は2bcに比べて優れているものの,予測精度は競合(aliasing)

という現象によって制限されていることが最近わかってきた51).競合とは,異な

る分岐命令アドレスと分岐履歴の組が同一カウンタに対応付けられることをいう｡
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第2章　分岐方向の偏りを利用し破壊的競合を低減する分岐予測方式

競合により,異なる組に対する予測情報を区別して記録することができなくなり,

予測精度が低下する｡最近の研究では,力ーネルの振る舞いも含めた実際的な使用

環境においては競合が頻発し,その結果,予測精度が大きく低下するという問題が

注目されている10)･35)｡

競合の問題に対して,分岐アドレスと分岐履歴を2ビット･カウンタ･テープルに

対応づけるマッピング関数を工夫し競合を減少させることで対応しようとした研究

がある26)･35)｡このアプローチは,テープルのエントリを有効に利用することを促

進するが,これだけによる性能改善には限界がある｡なぜならぱ,現実的なハード

ウェアの制約のもとで分岐命令アドレスと分岐履歴の取り得るすべての組み合わせ

に対応できる臣大なテープルを保有することが不可能であるからである｡つまり,

競合を回避するいかに優れたマッピング手法を用いても競合は不可避である.

著者は競合の問題に対して,競合自体を削減するのではなく,競合が生じても予測

精度が低下しない方策を考えた｡具体的には,分岐命令アドレスと履歴の組に対

し,競合が生じたとしても分岐方向の偏りが同一のものが競合するように予測機構

を構成する｡こうすることで,競合により予測が誤る確串を下げる｡本章ではこの

考えに基づき,sgshare予測機構28)`3o)と呼ぶ新しい機構を提案する｡

2.2　関連研究

本節では最初に,2レベル適応型分岐予測方式の概要について述べる.その中でも

著者の提案するsgshareの基本となるgshareについて詳しく説明する｡次に,予測

精度を低下させる競合に関するこれまでの研究について述べる｡

2.2.1　2レベル適応型分岐予測方式

図2.1に2レベル適応型分岐予測方式25),34},48)｡50)の概要を示す｡この方式ではま

ず,各エントリが2ピットの飽和型カウンタよりなるテープルを持つ｡このテープ

ルのことをパターン履歴テープル(PHT:　Pattern　History　hble)と呼ぶ｡分岐命令ア

ドレスと分岐履歴の組は,各機構特有のマッピング関数によりPHTのエントリに

対応付けられる｡分岐が実行されると,分岐履歴及び対応するカウンタを更新す
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　　　　　　|

｢

分岐命令アドレス

分岐履歴

パターン履歴テーブル

7

予測

図2.1　2レペル適応型分岐予測方式

る｡予測は対応するカウンタの値を参照することによって行う｡

2レペル予測方式では,使用する履歴やPHTへのマッピングの方法などで多くの

バリエーションが考えられてきた.その中でもgshare　25)と呼ぱれる方式は,極め

て高精度な予測を行う方式として知られている｡

gshareは,ある分岐の結果はその分岐以外の履歴と相関があることを利用する方式

の1つである.図2.2にgshareにおけるPHTのインデクスの生成方法を示す｡履

歴を記録するために｡ビットのシフト･レジスタを用意する.分岐が実行された

ら,シフト･レジスタを前にシフトし分岐結果を最後尾に書き込む.このようにし

て,,フビットのシフト･レジスタに最近の過去･個の動的分岐の履歴を保持する｡

PHTのインデクスは次のようにして生成する｡分岐命令アドレスの第(m+zl-|)

ピット目から第,zビット目までの,,1ビットの部分と分岐履歴の,,1ビットのXORを

取る｡これを分岐命令アドレスの下位,lビットと結合しPHTのインデクスとす

る.以下,分岐命令アドレスの下位,zビットの部分をPHTのインデクスヘの追加

アドレスと呼ぶこととする｡
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分岐命令アドレス

　　　　　　　　　　　PHTのインデクス

図2,2　gshareにおけるPHTのインデクスの生成

2.2.2　競合

分岐命令アドレスと履歴の組が,PHTの同一カウンタに対応づけられる現象を競

合と呼ぶ,力ーネルの振る舞いを含めた実際的な環境においては,PHTでの競合

が予測精度に大きな影饗を与えることがわかりlo)･35),近年この現象に対する関心

が高まっている｡

こうした中で,Youngらは分岐予測に与える影響の観点から競合を以下の3種類に

分類した51).

●

●

破壊的競合(destruetive　aliasing)競合の結果,競合がない時と異なる予測と

なり,かつ,その予測が誤っている場合における競合

建設的競合(eostruetive　aliasing)破壊的競合と同じく競合がない時と異なる

予測となったが,結果的にその予測が正しかった場合における競合

無害な競合(harmless　aliasing)競合がない時と同じ予測となった場合におけ

る競合
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競合は予測に対して必ず悪い影饗を与えるというわけではない.上記分類では,無

害な競合は影響を与えないし,建設的競合は予測精度を改善しさえする.予測精度

を低下させるのは破壊的競合だけである.しかしYoungらの調査では,破壊的競

合の方が建設的競合に比べ圧倒的に多いという結果を得ている｡つまり,競合は総

合的に見れぱ予測に悪い影響を与えるということができる.

一方Michaudらは,競合の生じる原因によって以下の3種類に分類した26)｡

●

●

●

初期競合(compulsory　aliasing)初めてテープルを参照した際に発生する競合

容量競合(capaeity　aliasing)テープルの容量不足に起因する競合

対立競合(conniet　aliasing)マッピングに起因する競合

彼らはこのうち対立競合を低減するgskewedと呼ぶ方式を提案した.gskewedで

は,異なるマッピング関数を持つ3つの予測器を用意する｡予測においては,これ

らの予測器を同時に参照し,得られた予測結果の多数決によって最終的な予測結果

とする｡予測器のマッピング関数として,ある1つの予測器で競合が生じたとして

も,残りの2つの予測器では起きにくいものを用いる｡これにより,対立競合によ

る予測精度低下を減少させた.3つの予測器を用いるので,与えられたコストの下

では1つの予測器を用いる場合に比べて容量競合が増加するが,対立競合減少によ

る効果の方が大きいという測定結果を示した.

2.3　破壊的競合の削減

競合という問題に対するこれまでのアプローチは主にマッピング関数を工夫して,

競合の発生頻度を減少させるというものであった26)･35)｡このアプローチでは,対

立競合の削減に効果があるものの,初期競合や容量競合の発生頻度を削減すること

はできない.そのためこのアプローチのみでは,競合による性能低下を取り去るに

は不十分である｡

しかし,初期競合と容量競合の出現頻度を削減することは難しい｡初期競合は初め

てPHTが参照される際には必ず発生するので出現を妨げることはできない.ま
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た,容量競合の出現頻度を下げるには,単純にテープルの容量を大きくするか,イ

ンデクスに用いる分岐アドレスと分岐履歴の組み合わせ総数を減少させるかであ

る.前者はコストが増加し,後者は予測に利用する情報の減少によって予測精度が

低下する｡したがって,現実的なハードウェアの制約の下では競合の発生は本質的

に不可避であるということができる.

このように競合の発生がある程度は避けられないものならぱ,より高精度な予測の

ためには,たとえ競合が起きても予測精度を下げない仕組みが必要である｡つま

り,予測機構の競合への耐性が必要である.このためには,より具体的にいえぱ,

競合が破壊的となりにくい仕組みを構築する必要がある｡

ところで,多くの分岐はtakenかnot｡takenのどちらかに偏っている(例えぱ文献5)

参照),つまり,競合の多《は,互いに異なる方向に偏った分岐の間か,同じ方向

に偏った分岐の間で発生する｡互いに異なる方向に偏った分岐の間で競合を起こし

た場合,対応づけられたカウンタはtakenの状態とnot-takenの状態の間を激しく振

動することになり正確な予測を行うことができない.これは破壊的競合である｡逆

に,同じ方向に偏っている分岐が競合を起こした場合には,カウンタは同じ状態ヘ

遷移するため,競合が発生しない状態と同じく正確な予測を行うことができる.以

上より,著者は,競合を引き起こす分岐の偏りの方向が同じになるような仕組みを

設けれぱ,予測精度を悪化させる破壊的競合を削減できると考えた｡

2.4　sgshare予測機構

前節では,競合を起こす分岐の偏り方向をそろえることで,破壊的競合が削減でき

ることを述べた｡これを実現するために著者は,PHTを分岐方向がtakenに偏った

分岐用のテープルと,not-takenに偏った分岐用のテープルに分離し別々に管理する

方式を提案する.以下この方式を分離型PHT方式(Separate　PHT)と呼ぷ.PHTを

takenに偏った分岐用とnot4akenに偏った分岐用とに分離することにより,仮に競

合が発生したとしても,同じ分岐方向同士の競合,すなわち無害な競合となる可能

性を高め,逆の分岐方向同士の情報の競合,つまり破壊的競合となる可能性を下げ

る｡
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gshare予測機構にこの手法を適用したものを著者はsgshare予測機構と呼ぶ.以下

では,この予測機構の仕組みの詳細について述べる｡

2.4.1　sgshare予測機構の構成

図2.3にsgshare予測機構の構成を示す.同図に示すようにsgshareは,Tテープ

ル,Nテープル,及び分岐偏り履歴テープル(BBHT:　Braneh　Bias　History　hble)の

3つのテープルで構成する｡

TテープルとNテープルは,これまでの2レベル予測機構における単一のPHT

を,takenに偏った分岐用のものと,not-takenに偏った分岐用のものとに分離した

ものである.どちらも図2.2に示した通常のgshareと同じく,分岐命令アドレスと

分岐履歴のXORを取ったものをテープルのインデックスとする(図23では,簡

単のため追加アドレスに関しては省略している)｡

BBHTは分岐毎の分岐方向の偏り情報を保持する.各エントリはカウンタよりな

り,分岐結果に応じて増減させる｡BBHTより得られる偏り情報は,Tテープルと

Nテープルのどちらの予測結果を使用するかを選択するために用いる.

予測結果は以下の手順で得る.まず,3つのテープルを同時に参照する,次に,

BBHTの出力結果によりTテープルの出力かNテープルの出力を選択し,これを

最終的な予測結果とする｡BBHTよりtakenに偏った分岐であることがわかった場

合,Tテープルの出力を予測とする.逆に,not-takenに偏った分岐であることがわ

かった場合,Nテープルの出力を予測とする.

テープルの更新は次のようにして行う.BBHTは,予測の際に参照されたカウンタ

を分岐結果に従い増減させる｡PHTは,TテープルとNテープルの両方のカウン

タが参照されているが,予測の際にBBHTが選択したテープルのカウンタのみ更

新する｡これは,Tテープルにtakenに偏っている分岐の情報だけを保持し,N

テープルにnot-takenに偏っている分岐の情報だけを保持するようにするためであ

る｡
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分岐履歴

分岐命令アドレス

｣

｢

分離PHT

予測

分岐偏りテーブル
　　　BBHT

図2.3　sgshare予測機構

2.4.2　sgshare予測機構のコスト配分

sgshareを実現する際,与えられたハードウェア'コストをBBHTとPHTの間で最

適に配分する構成を見出す必要がある｡全ての場合を尽くして測定を行い最適な構

成を見つけるには,測定に非常に時間がかかる｡そこで本項では,測定方法の指針

を得るために,どのようにコストを配分するのが良いかを定性的に議論する｡

まず著者は,BBHTにはPHTに優先してコストを配分すべきと考えた｡これは,

BBHTはPHTでの破壊的競合を抑えるための分岐のマッピングを行うので,BBHT

で競合が起きるとsgshareの機能が著しく低下すると考えられるからである｡

次にBBHTの構成について考える｡BBHTのコストは,エントリ数とカウンタ･

ビット数の積によって決まる｡したがって,これらの間にトレードオフが存在す

る.これに関しては,カウンタ･ビット数よりエントリ数の方を優先しコストを割

り当てるべきと考えられる,なぜなら,先に述べたようにBBHTでの競合はsg-

shareの機能を著し《低下させると考えられるので,競合が生じないようにエント
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リ数は十分でなけれぱならないからである｡

分岐方向の偏りを捕えるには,カウンタ･ペースの分岐予測の研究24)から推測す

ると,2ビット程度あれぱ良いと考えられる.しかしコスト制約が非常に厳し《,

十分なエントリ数が得られない場合は,カウンタのビット数をIピットにする選択

肢もある｡逆にコスト制約が緩く,十分なエントリ数が確保できるならぱ,カウン

タのビット数を多くし,より精度の高い分岐偏り情報を得るという選択肢も存在す

る｡

2.5　性能評価

本節ではsgshareを評価する｡最初に評価環境について述べる.次に,構成のため

のパラメータを変化させ性能を評価する｡

sgshareに関するパラメータを以下に示す,

●

●

●

●

BBHTのエントリ数

BBHTのカウンタ･ビット数

分岐履歴長

追加アドレス長

2.4.2項での議論にしたがい,まずBBHTに関するパラメータを変化させ評価し,

BBHTの構成を決定する｡その上で,分岐履歴と追加アドレスの長さを変化させ,

従来のgshareと比較することによりPHTを分離したことの効果を評価する.

2.5.1　評価環境

トレース駆動シミュレーションにより評価を行った.ベンチマーク･プログラムと

してIBS-Ultrix43)を用いた｡表2.1に各ベンチマークの説明と,これらに含まれる

動的な分岐数と静的な分岐数を示す｡これらのベンチマークの各トレースはDEC-

sは1on(M!PS　R3000)にハードウェア･モニタをつなぐことで,0S(Ultrix　3,1)の実

行トレースも含めて採取された｡そのため,このベンチマークは従来用いられてき
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表2.1　LBS-Ultrixベンチマーク･プログラム

プログラム
分岐数

説明
動的 静的

groff ll,568,181 5,634 nroffのGNU　C++版(version　L09)

gs 14,288,742 10,935
Ghostscript(version　2.4.1)

キストと画像を含むIページの表示

jpegJlay 20,926,069 6,716
xloadimage(version　3,0)

ページのJPEG画像の表示

mpeLplay 8,109.029 4,752
mPekplay(version　2.0)

圧縮ファイルからの85フレームの表示

nroff 21,368,201 4,480 Ultrix　3｣版nro汀

realJcc 13,940､672 16,716 GNU　Cコンパイラ(version　2,6)

sdet 5.221,321 4,583
マルチプロセス性能評価

PEC　SDMベンチマークの1つ

verilog 5,692,823 3,918
verilog-XL(version　L6b)

イクロプロセッサのシミュレーション

video-play 5,175,630 3,977
mpeLplayの修正版

縮されていないファイルからの610フレームの表示

たSPEC等から採取したアプリケーションのみの実行トレースに比べ,より実際の

梨境に近い実行トレースを提供できるとされている｡このため,最近の分岐予測の

研究で多く用いられているlo)･23)'26)･35)｡

2.5.2　BBHTの構成

本項では,PHTに関するパラメータを固定し,BBHTのエントリ数とカウンタ･

ピット数を変化させ性能に与える影響を調査する.これによりBBHTの最適なコ

スト配分を決定する｡

図2.4にBBHTのエントリ数とカウンタ･ビット数を変化させた時の分岐予測ミス

率の全ペンチマークでの平均を示す｡PHTの履歴を10ピット,追加アドレスを0

ビットとした.

図2.4からエントリ数が2K以下とそれほど多くない時には,2ビットや3ビット

のカウンタを用いるよりも,1ビットのものを用いた方が性能力1良いことがわか

る｡この理由は,ピット数が少ないほうがBBHTのウオーム･アップ時間が短い

ためである｡つまり,あるエントリにそれまで割り当てられていた分岐とは異なる
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　　　　　　　予測精度に与える影響

分岐が割り当てられた時,そのエントリのカウンタが新し《割り当てられた分岐に

関して十分な情報を蓄えるまでの時間は,ビット数が少ないほど速い｡例えぱ3

ピット場合,カウンタ値がOの時に逆の偏りを持つ分岐が新し《割り当てられたと

すると,中央の値を越えるまでにはその分岐は少なくとも4回(23/2回)実行され

なけれぱならない｡これに対して1ピットなら,1回ですむ｡エントリ数が2K以

下の時は,カウンタのビット数を増加させることによる情報の確かさの向上より,

競合からのウオーム･アップ時間が重要となり,ビット数が少ない方が性能が良い

という結果となっている｡

BBHTを1ビット･カウンタで構成する場合は,8Kエントリ程度で性能が飽和す

る｡この時のBBHTのハードウェア量は1Kバイトである｡

図2.4の測定結果より,BBHTにより多くのハードウェアが割けるならぱ,BBHT

を2ピット･カウンタで構成し,より正確な情報を蓄えることが性能改善に貢献す

ることがわかる.この場合には,16Kエントリ程度で性能は飽和する.この時の

BBHTのハードウェア量は4Kバイトである｡
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BBHTのカウンタ･ピット数を3ビットに増やしても,測定した32Kエントリま

ででは2ビットで構成したものの性能を上回ることができなかった｡32Kエントリ

の時のハードウェア量は12Kバイトにもなることから,3ピット以上のカウンタを

用いることは良い選択ではないことがわかる｡

以上のことから,低コストの予測機構においては1ビットのBBHTを,大規模な

予測機構では2ビットのBBHTを用いることが適当であることがわかった.以降

の性能評価では,BBHTとして8Kエントリで1ビット･カウンタの構成と,16K

エントリで2ビット･カウンタの構成についてのみ評価する｡

2.5.3　PHT分離の効果

本項では,PHTをTテープルとNテープルに分離することで,予測精度と競合に

どのような効果が現れるかを調査する｡PHTの大きさを32Kエントリとし,以下

の3つのモデルについて測定した｡

●

●

●

gshare:　gshare　予測機構

sgsharel:　BBHT　を1ビット×8Kエントリで構成したsgshare予測機構

sgshare2:　BBHT　を2ビット×16Kエントリで構成したsgshare予測機構

履歴長と予測精度の関係

図2.5に,履歴長を変化させ各予測機構について予測精度を測定した結果をベンチ

マーク毎に示す｡横輔は履歴長で,縦軸は予測ミス串である｡PHTのエントリ数

は32Kで固定なので,履歴長を1増加させた場合,追加アドレス長は1減らして

いる｡

まず第1に,sgshare1,sgshare2ともに,履歴長が非常に短い場合を除いて,全ての

ベンチマークでgshareより良い予測精度を示している･jpeLplayはわずかな履歴

を用いるだけで,99%という非常に高い予測精度を得ることができるので改善の

余地がほとんどない.しかしその他のベンチマークでは,各予測機構での最善の履

歴長と追加アドレス長の組み合わせにおいて,gshareに比べsgsharelはO｡24~
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O.71%,sgshare2はO.37`O,91%性能が良い1,

どの予測機構も履歴長を延ぱせぱ,予測に利用する情報が増加するためあるところ

までは予測精度が改善する｡しかしgshareの場合,あまり長くするとほとんどの

ペンチマークで予測精度が悪化する｡これは履歴を延ぱすことにより,1つの静的

分岐に対して対応付けられるPHTのエントリ数が増加することにより競合が増加

するからである｡履歴を長くし過ぎると,競合による負の効果が,多くの情報を予

測に用いる正の効果を上回り,結果として予測精度が低下する｡

この現象はrea1Jccにおいて著しい｡図2.5を見れぱわかるように履歴を7ビット

より長くすると急速に予測精度が悪化する.realJccは表2.1に示したように他の

ベンチマークに比べて静的分岐数が非常に多い｡そのためPHTでの競合が起きや

すく,競合による負の効果が顕著に現われる｡

このように競合により性能が著しく低下するという性質は予測機構として望まし《

ない｡なぜならぱ,プロセッサに予測機構を組み込む際,何らかの評価の下に妥当

なパラメータに決めたとしても,設計段階で想定したプログラム(これは評価に

使ったプログラムの平均であろうが)より静的分岐数の非常に多いプログラムが実

行された場合,著しく性能が低下してしまうからである.望ましい性質は,設計段

階で想定しなかったような静的分岐数の多いプログラムがたとえ実行されたとして

も,予測精度が大きく下がらないことである.つまり,予測機構には競合への耐性

が要求される｡

図2.5からわかるように,sgshareはgshareと異なり競合への耐性が非常に強い｡履

歴を長くし競合が頻発する状況となっても,予測精度に与える負の影響は小さい｡

例えぱ,realJccでは,gshareは履歴長を最適なものから14ビットに増加させると

予測精度は1.58%も悪化するが,sgsharelではO.54%,sgshare2ではわずかO.15%

しか悪化しない｡

一-----------------

L一般にパーセントで2つの数値を比較するときは,それらの比をいう｡本論文でも断りのないかぎり数値を
パーセントで表現するときは,比をいうこととする.ただし,予測精度の比較では,例えば,予測精度AI%の機

構は予測精度A2%の機柵よりA3係良いと表現する場合は,予測精度の差(A142)があであることを意味する｡
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図2.5　32KエントリのPHTでの履歴長と予測精度

競合内容

図2.6は,各予測機構の競合率とその種類の内訳を示したものである.競合率と

は,競合の発生回数を実行した分岐の数で割って算出したもので,競合がどのよう

な頻度で発生したかを示す｡図2.6の縦軸はその競合率を示す｡横軸は履歴長であ

る.0から14までの各履歴長に対する3つの棒グラフは,左からgshare､sgsharel,

sgshare2に関するものである｡各棒グラフは競合の種類で3つの部分に分解してい
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る｡それぞれ下から,破壊的競合,無害な競合,建設的競合の発生頻度である｡競

合の分類は,実際の予測機構と同一履歴長でPHTの大きさが無限で競合のない予

測機構による予測結果を,実際の予測機構の予測結果と比較することにより行っ

た.図2.6には,最も競合を起こすreaしgceと,最も競合を起こさないjpeg_play

と,全ペンチマークの平均の3つの結果を示した｡他のベンチマークの結果は,こ

れらと類似した傾向を持ち,数値はrealJccと如eLplay間のものとなる,

図2.6からわかるように,rea1Jecでは競合は平均の倍もの頻度で起こっている｡

14履歴の時の競合率は約10%もあり,競合が予測精度に大きく影響していること

を裏付けている.一方jpegコ)layでは,競合は平均の1/5~1/10しかない.14履歴

の時でも1%もな《,競合による予測への影響は小さいことが確認できる｡

履歴長にかかわらずsgshareは,競合の発生頻度そのものは,ベンチマーク平均で

O.3`O.5%程度増加している2.これは,sgshareではBBHTの出力する分岐の偏り

情報が変化することによって全《同じアドレスと分岐履歴を持つものであっても両

方のテープルヘ対応づけられることがあるためである.PHTに2重に情報を蓄え

れることがあるので,競合の総数は増加する.

競合自体は増加しているものの,予測に悪影饗を与える破壊的競合については,ベ

ンチマーク平均で見ると,履歴長6ピット以上ではむしろ減少している｡特に履歴

2.これらの数値は競合率の差である｡

19



第2章　分岐方向の偏りを利用し破壊的競合を低減する分岐予測方式

が長く,競合の発生頻度が高《なった時の減少率は大きい.履歴長14ビットの

時,sgshare1はgshareでの破壊的競合の27.2%を,sgshare2は43.4%を削減してい

る｡

履歴長が6ビット以下と少なく競合自体があまり発生することのない場合は,sg-

shareでは破壊的競合はわずかに増加している｡しかし,図2.5での予測性能の結

果から見てわかるように,履歴が極めて短い時は高い予測精度を達成することがで

きないので,このような結果は重要ではない｡

また,予測に好影響を与える建設的競合は,sgshareではすべての履歴長において

gshareより高い.これは競合全体の発生頻度の増加によるものである.

以上より,PHTを分割したことで破壊的競合を無害な競合に変えるという仕組み

は有効に機能していることがわかる｡

2.5.4　コスト性能比の評価

本項では,sgshareとgshareのコスト性能比について調査する.前項と同様に,

gshare,sgsharel,sgshare2について測定を行う.

PHTの大きさを変化させ,各PHTに対し全ベンチマークでの平均予測精度が最も

高《なる履歴と追加アドレスの配分を測定によって求めた｡図2.7に,この最適な

配分での各ベンチマークにおける予測精度を示す.ただし,jpegJlayを省略し,

代わりに全ベンチマークでの平均値を載せた｡jpegLplayは図2.5に示したように,

わずかな履歴を予測に用いるだけで非常に高い予測精度を示し,コスト依存性がほ

とんどない｡このため本研究にとっての興味はほとんどない｡ただし平均の測定結

剰 こは含めている｡

図2.7において,横軸のハードウェア･コストとは,各予測機構を構成するテープ

ルの大きさ(単位:Kバイト)である.つまり,gshareの場合PHTの大きさであ

り,sgsharel及びsgshare2の場合,PHTとBBHTの大きさの合計である.

図2コから,ハードウェア･コストが2Kバイト以下の時には,多くのベンチマー
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図2.7　ハードウェア･コスト対予測精度

クでsgshare1は同規模のgshareの性能に劣っている｡同様に,ハードウェア･コ

ストが6Kバイト(sgshare2の測定での最少のコスト)の時には,半数のベンチマー

クでsgshare2は同規模のgshareの性能に劣っている.8Kエントリの1ピット‘力

ウンタで構成したBBHTはIKバイト,16Kエントリの2ピット･カウンタで構成

した場合にはこれだけで4Kパイトのハードウェア量を要する,このため,小規模

な構成の時では,破壊的競合削減の効果よりもBBHTを加えたことによるコスト
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増加の影響が大きく,同一コストでは予測精度が向上しない｡

逆に費やすことのできるハードウェア･コストが大きくなると,BBHTを追加する

ことによるコスト増は相対的に小さなものとなる｡この場合,破壊的競合が削減さ

れた効果により同一コストにおいても予測精度が向上する｡ほぽ同等のコストで比

較すると,例えぱ8Kパイトのgshareと9Kバイトのsgsharelでは,最大

O,89%(gs),ベンチマーク平均でO｡45%予測精度が向上する.コストの大きなとこ

ろではsgshare2がやや有利となり,128Kバイトのgshareと132Kバイトのsgshare2

では,最大O｡82%(rea1Jcc),ベンチマーク平均で0.41%予測精度が向上する.

表2.2に,図2.7の｢平均｣のグラフの各測定点における履歴長と追加アドレス長

の組み合わせを示す.この表から,sgshareは同程度の予測精度を持つgshareと比

較して,追加アドレス長を短くできることがわかる｡例えぱ,予測ミス率約3.2%

を実現するのにgshare,sgshare1ともに11の履歴長を要しているが,追加アドレ

ス長はgshareが5であるのに対し,sgshare1では2ピット少ない3で同程度の予測

精度を達成している.同様に予測ミス率約3.0%を達成するには,gshare,sgshare2

ともに12の履歴長を要しているが,追加アドレス長はgshareでは5,sgshare2で

は2である.　これは,sgshareでは破壊的競合が削減された結果,gshareと同じ履

歴長を利用して同程度の予測精度を達成するために必要とするPHTのハードウェ

ア･コストが1/4~1/8で済むことを意味する｡このため前述の2つの例では,そ

れぞれ43.8%((1-9Kbytes/16Kbytes)*100),62.5%((1　-　12Kbytes/32Kbytes)*100)も少

ないハードウェア量でgshareと同程度の予測精度を達成している｡このことか

ら,sgshareは非常にコスト性能比の高い予測機構であることがわかる｡

2.6　プロセッサの性能に与える効果

本節では,分岐予測精度の向上が現在及び将来のプロセッサにおいてどの程度性能

向上に貢献するかについて評価を行う｡

評価は,トレース駆動のシミュレーションを用いて行った.ベンチマークには

IBS-Ultrixの9本のベンチマークのそれぞれ1000万命令のトレースを用いた｡以下
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表2.2　分岐履歴と追加アドレスの配分

予測機構
PHTのインデクス コスト

Kbytes】

予測ミス率

　[%]履歴長 追加アドレス長

gshare

4

1

2

2

6

8 1

6

2

4

28

5.67

.92

｣フ

.63

.23

97

81

.67

sgsharel

5

4

7

8

5 L5

7

3

5

29

5.67

,87

』4

j9

j8

.87

.65

.43

.29

sgshare2

10

1

2

3

6

7

8

2 6

2

0

6

8

32

y82

3j6

.04

j79

.56

2.40

2j6

)4つのモデルについて評価を行った｡

･Currentモデル:8命令フェッチ,分岐予測ミスペナルティ10サイクル

･Wideモデル:32命令フェッチ,分岐予測ミスペナルティ10サイクル

･　Deepモデル:8命令フェッチ,分岐予測ミスペナルティ40サイクル

･Wide&Deepモデル:32命令フェッチ,分岐予測ミスペナルティ40サイクル
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Currentモデルは現在のハイエンドのプロセッサ11)･12)に近い命令発行幅とパイプラ

インの深さのものを想定している｡他の3つはいずれも将来におけるプロセッサを

想定したものである｡wideモデルは,将来のプロセッサが命令発行幅の増加とい

う方向へ進んだ場合のモデルである｡一方Deepモデルは,将来のプロセッサがパ

イプラインを深《しクロック速度を向上させる方向へ進んだ場合のモデルである｡

最後のWide&Deepモデルは,パイプライン段数,命令発行幅の両方が増加する方

向へ進んだ場合のモデルである｡

評価した4命令フェッチのマシンは,現在のPCから分岐予測が誤るまで最大,1命

令フェッチし,リザペーション･ステーションに登録し,実行可能になった命令か

らout-of-orderで実行する｡機能ユニットは,ALU,分岐,ロード/ストア,浮動

小数点ユニット等からなり,それぞれ,1個持つ｡リザベーション･ステーション,

リオーダ･パッファ,キャッシュ,BTBは十分大きくし,これらによってパイプ

ラインが停止することがないようにした｡

各モデルにおいて,分岐予測機構として8Kバイトのコストのgshareを組み込んだ

ものと,ほぽ同等のコストである9Kバイトのsgsharelを組み込んだものとを比較

した｡これらの予測機構のパラメータは前節までの測定結果に基づき最適に設定し

た.

図2,8に,gshareを用いた場合に対するsgsharelを用いた場合の各モデルの実行サ

イクル数による速度向上串を示す｡いずれのモデルにおいても,予測精度が向上し

た結果,性能が向上している･jpeg_playでは既に予測精度が99%に達しており,

sgshareによる予測精度の向上は小さい｡このため,どのモデルについても

jpeg_playの性能向上は小さい｡しかし他のベンチマークでは大きな性能向上を達

成していることがわかる｡Currentモデルでは4.0~13.3%性能が向上している.パ

イプライン段数が深いDeepモデル,Wide&Deepモデルでは,9.8~27,2%もの性

能向上を達成している｡

9Kバイトのsgsharelの予測ミス率はベンチマーク牢均で3･.2%である(図2,7参

照)｡この予測ミス率は十分に小さいように感じられるが,依然としてプロセッサ
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図2.8　プロセッサ性能への効果

性能に多大なる影響を及ぽしている.表2.3にgshareを組み込んだCurrentモデル

に対し,分岐予測が100%成功した場合の性能向上率を示す｡性能向上率は

jpeg_playを除いて約26.8~75.7%もある.分岐予測精度はさらなる改善が必要で

あることがわかる.
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表2.3　分岐予測率100%に よる性能向上率

プログラム 性能向上率[%1

groff

s

peg_play

peg-play

m･off

eaしgcc

det

erilog

vide(しplay

5L9

8.9

3.0

6.8

L5

5.7

9.9

6.5

7.6
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3　2レペル表方式による分岐先パッファ

本章では分岐命令の分岐先までの距離の分布を利用し,予測成功率をほとんど低下

させることなく分岐先アドレス予測機構のハードウェア量を削減する機構について

議論する.この機構を2レベル表方式のBTBと呼ぶ｡まず,3.1節において,分岐

先アドレスの予測方法について述べる.3.2節では関連研究について述べる｡33節

では分岐命令アドレスと分岐先アドレスの関係をアドレスのビット列の点から考察

し,それを利用したハードウェア量削減のための提案手法について述べる｡3.4節

では提案手法によるハードウェア量削減の評価と検討を行う｡

3.1　はじめに

ILPを利用する商用の主なマイクロプロセッサでは,制御俄存を緩和するために,

分岐命令の実行結果が得られるまえにその結果を予測し,分岐先の命令の処理を開

始する投機的実行を行っている｡ある分岐命令の分岐先は,当該分岐命令をフエッ

チして分岐方向およぴ分岐先アドレスを計算することにより得られるので,投機的

実行を行うためには,前章で述べた分岐方向だけでな《,分岐先アドレスも予測す

る必要がある｡分岐方向の予測手法には様々な機構があるが,分岐先アドレスの予

測手法にはBTBを用いるのが一般的である24)｡BTBとは分岐先アドレスを保持す

るキャッシュで,分岐命令アドレスをインデクスとして当該命令の分岐先アドレス

を出力する｡

分岐先アドレスの予測成功率を高めるためには,エントリにおける分岐命令間の競

合を避けることが必要である.このためBTBには多くのエントリ数が必要となり

ハードウェア量が増大するという問題がある｡したがって,予測成功率を低下させ

ずにBTBのハードウェア量を減少させるには,エントリあたりのハードウェア量

を減少させることが必要である｡

BTBのエントリはタグ部と分岐先アドレス部からなる｡これまでに,タグ部の

ハードウェア量を削減するための手法はいくつか提案されている8)･9)･45)｡一方,分

岐先アドレス部のハードウェア量を削減するための研究13)はまだ多《はなされて
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第3傘　2レベル表方式による分岐先バッファ

おらず,有効な手法の提案や詳細な評価は不十分である.

本研究の目的は,分岐先アドレス予測成功率をほとんど下げることな《BTBをよ

り少ないハードウェア量で実現することである.本章ではこの目的を達成する2レ

ベル表方式のBTB46)･47)を提案する｡

3.2　関,連研究

まず分岐先アドレスの予測方法について述べる｡つぎにBTBのタグ部と分岐先ア

ドレス部のハードウェア量削減に関する研究について述べる｡

3.2.1　分岐先アドレスの予測方法

一般的にリターン命令の分岐先アドレス,つまりリターン先アドレスの予測手法に

はリターン･スタック16)を用い,それ以外の分岐先アドレスの予測手法にはBTB

を用いる.BTBは分岐先アドレスを保持し,分岐命令アドレスをインデクスとし

て当該命令の分岐先アドレスを出力する｡BTBの予測成功率を高めるためには,

多くのエントリ数が必要となりハードウェア量が増大するという問題がある｡

リターン･スタックとはリターン先アドレスを保持するスタックである｡手続き呼

出し時にリターン先アドレスをプッシュし,予測時にリターン先アドレスをポップ

する.予測成功率を高めるために必要なリターン･スタックのサイズは小さいので

ハードウェア量は問題とならない｡

複数の分岐先がある間接分岐に対して,BTBではなく間接分岐専用のバッフアを

用いる予測手法が提案されている6)･7).間接分岐専用バッフアは1つの間接分岐に

対して複数の分岐先を保持し,分岐先アドレスと実行パスとの相関を利用して予測

を行う｡間接分岐専用バッフアは間接分岐に関してはBTBよりも高い予測成功率

を得ることができる｡しかし間接分岐命令が全分岐命令数に占める割合は小さいに

も関わらず,高い予測成功率を得るために必要とされるハードウェア量はBTBを

上回るという問題点があるので,一般には間接分岐専用バツフアは用いられていな

い.
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これらの予測方法に対して,文献4)では,分岐命令アドレスの上位部分と分岐命

令にエンコードされた即値を連結することで分岐先アドレスを生成する方式を提案

している｡このような分岐命令をLatched　Branch　と呼ぶ｡Latched　Branch　は,分岐

命令をフェッチするサイクルにおいて分岐先アドレスを簡単に生成できるため,

BTBを用いて分岐先アドレスを予測する必要がない｡しかし,BTBを削除するた

めに命令セットを変更しなけれぱならない.また,連結する命令アドレスの上位部

分が同一であるセグメント内でしか分岐できないという欠点がある｡特に,近い分

岐先でセグメント境界を越えている場合に,大きな問題となる｡これらの問題点が

あるので,一般にはLatched　Branch　は用いられていない｡

以上をまとめると,分岐先アドレスの予測手法にはBTBとリターン･スタックを

用いるのが一般的である｡リターン･スタックのハードウェア量は小さいが,多《

のエントリ数を必要とするBTBはハードウェア量が大きいので,エントリあたり

のハードウェア量を減少させる必要がある｡

3.2.2　BTBのタグ部の削減

文献8),9)では,エントリあたりのタグ･ピット数削減と分岐先アドレス予測成功

率のトレードオフについて検討されている｡エントリ数512,ダイレクト･マップ

方式の構成でSPECint92によって評価した場合,タグ･ビット数が2の場合でも夕

グ･ビットを全て保持する場合の精度の99.9%を得ることができると報告してい

る｡

CAT(Caching　Address　Tags)と呼ぱれる機構45)では,キヤツシユのタグ部の情報

と,別に用意したタグ･キャッシュの情報を組み合わせてタグ値を生成する｡これ

によってエントリに保持するタグ部のピット数を削減させる｡

3.2.3　BTBの分岐先アドレス部の削減

従来のBTBでは分岐先アドレスをそのまま保持する.これに対して,変位保持方

式13)では分岐命令アドレスと分岐先アドレスの差分(変位)を保持する｡分岐先

アドレスの予測は現在の分岐命令アドレスにBTBから得られる変位を加算するこ
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とによって行う｡変位のほとんどはある値以下に分布していることに着目して,分

岐予測成功率をほとんど低下させることな《BTBの分岐先アドレス部のハード

ウェア量を削減することができる｡しかしこの方式では,変位がBTBに保持でき

ない程に大きい場合は正しい分岐先アドレスを算出できないという問題点があるの

で,分岐先アドレス部の大幅な削減は困難である.また,加算操作が必要なため,

BTB参照から予測アドレスを得るための遅延時間が長いという欠点もある｡

3.3　分岐距離の分布を利用した予測手法

分岐命令アドレスと分岐先アドレスの差分を分岐距離という.本節では,分岐距離

の分布を調べ,それを利用した分岐先アドレスの予測手法を提案する｡

3.3.1　分岐距離

図3｣に分岐距離に対する動的分岐数の累積分布をSPECint9引こついて調ぺた結果

を示す｡図において,分岐距離は2進数で表記したときに要するピット数で表し,

動的分岐数は全動的分岐数に対する割合で表している｡

図3.1より,分岐距離はほとんどが15ピット以下であり,20ビット以上のものは

存在しないことがわかる｡この分布を直接利用したものが変位保持方式である｡

3.3.2　Dビット数

本項では,分岐命令および分岐先アドレスのピット列の点から分岐距離の性質を考

える｡

分岐命令アドレスと分岐先アドレスの間の距離として,Dピット数(Differentビッ

ト数の意)と呼ぶ距離を定義する｡2つのアドレスのDピット数が,zであるとは,

これらのアドレスを1ビットごとに比較したとき,異なる値を持つビットの内,最

も上位の桁が第,lビット目であることをいう｡例えぱ,010100と011HOの場合,

異なる値を持つビットの内,最も上位の桁は4桁目なので,Dピット数は4であ

る｡アドレス値によっては分岐距離が同じでもDビット数が異なるが,Dピット

数の分布と分岐距離の分布はほぽ等しいと考えられる｡
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　　　　分岐距離(ビット)

図3.1　分岐距離の累積分布

25 30

前項までに示した分岐距離およびDピット数の分布より,BTBには分岐先アドレ

スの全てのビット列を保持する必要はなく,下位の一部のみを保持すれぱよいと考

えられる.すなわち,分岐先アドレスの下位部分のみをBTBに保持し,BTBから

の出力値と現在の分岐命令アドレスの残りの上位部分を連結することにより目的の

分岐先アドレスを生成する手法である.この方式をPC連結方式と呼ぶことにす

る｡

図3.2にPC連結方式の構成を示す｡命令アドレスをBTBへのインデクスとする｡

命令アドレスの総ビット数がÅビットであることに対し,保持する分岐先アドレ

ス情報は分岐先アドレスの下位部分のα(a<A)ピットだけである点が特徴である.

分岐先アドレスを全て保持する従来の方式に対して,エントリあたりのハードウェ

ア量を(A-a)ピット削減することができる.

分岐先アドレス部のハードウェア量(ピット数)は以下の式で表される｡
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分岐命令アドレス

図3.2　PC連結方式

(A-a)bits　a　bits

　　　　　　　　　　　ハードウェア量=エントリ数xa

PC連結方式は容易にBTBのハードウェア量を削減することができるが,変位保持

方式と類似した問題点がある｡すなわち,Dピット数がBTBの分岐先アドレス部

ビット数よりも多い場合,正しい分岐先アドレスを表現できない｡このため,高い

予測精度を維持するためには,分岐先アドレス部のピット数を大きく削減すること

はできない.

3.3.4　2レベル表方式

PC連結方式での問題点を解決するために,著者は2レベル表方式を提案する.2

レベル表方式では,Dピット数が多くPC連結方式では正しく分岐先アドレスを表

現できない場合に備えて,PC連結方式のテープルに加えて分岐先アドレスの上位

部分を保持する別のテープルを用意する.

図3.3に2レベル表方式の構成を示す｡分岐先アドレスの下位部分を保持するテー

プルを第1テープルと呼び,上位部分を保持するテープルを第2テープルと呼ぷこ

とにする｡分岐命令アドレスを双方のテープルヘのインデクスとする｡分岐先アド

レスの上位として,分岐命令アドレスの上位部分を用いるか,第2テープルからの
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　　　　　　　　　mbits゛"ss
分岐命令　　　　　　ぷ2‘ΣZ｣゛

アドレスt-r7¬†　4て¬で¬r･

　selector

　分岐先
アドレス

Fビット

(A-a)bits a　bits

図3.3　2レベル表方式

出力を用いるかを選択するための判定ビットを,第1テープルの各エントリに保持

する.このビットをFピツト(Farピットの意)と呼ぶことにする｡Fピットの値

がOなら分岐命令アドレスの上位を用い,1なら第2テープルからの出力を用い

る.

テープル更新は次のように行う｡まず実際に算出された分岐先アドレスと分岐命令

アドレスとを比較する｡Dピット数がa(第1テープルの分岐先アドレス部ピット

数)より大きくない場合,第2テープルを使用する必要がないので,第1テープル

のみを更新し,第1テープルの当該エントリのFピットをOにリセットする｡そう

でなけれぱ,第1テープルと第2テープルの両方を更新し,第1テープルの当該工

ントリのFビットを1にセットする｡第1テープルのエントリは常に用いられる

が,第2テープルのエントリはDピット数がaより大きい場合にのみ用いるの

で,第2テープルのエントリ数は第1テープルのエントリ数に比ぺて少なくてす

む.
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分岐先アドレス部とFビットのハードウェア量の合計は以下の式で表される｡

ハードウェア量 =第1テープルのエントリ数X(α+1)+

　　第2テープルのエントリ数×(Å-α)

3.4　2レベル表方式の評価

本節では,従来方式に対するPC連結方式と2レベル表方式によるハードウェアの

削減率を比較し,2レベル表方式の有効性を示す.

3.4.1　評価環境

ベンチマーク･プログラムとして,SPECint95の全8種を使用した.ベンチマー

ク･プログラムはNEC　EWS　4800/360AD　(CPUはMIPS　R4400　)のコンパイラで最

適化し,MIPS　R200017)用のコードを生成し,これを測定に用いた.評価はトレー

ス駆動シミュレーションにより行った,トレースはpixie37)を用いて採取した.

3.4.2　共通の測定条件

評価する各方式において共通する条件を以下に挙げる.

●

●

●

●

予測成功率とは,動的な無条件分岐とtakenの条件分岐に対し,BTBによって

予測した分岐先アドレスが正しかった割合である.特に断りのない限り,全ベ

ンチマークによる算術平均値を用いる.

命令アドレスは30ビットとする｡

BTBの更新は,無条件分岐の場合には常に行う｡条件分岐の場合には分岐方

向がtakenの場合に行う｡

リターン命令に対しては,リターン先アドレスをリターン･スタック16)を用

いて予測し,BTBを用いない｡リターン･スタックの深さは十分あるとす

る｡

分岐方向は全て正しく予測できるものとする｡
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1024 2048

エントリ数

4096　　8192　無限

図3.4　従来方式でのエントリ数および連想度と予測成功串

BTBのエントリの入れ替えのアルゴリズムとして,LRU(Least-Recently

used)法を用いる｡

以降,従来方式とは,分岐先アドレス部に命令アドレスの全てのビットを保持する

方式を意味するものとする.また,ある方式における予測成功率の低下率とは,そ

の方式と同じエントリ数およぴ連想度(2レベル表方式では第1テープルのエント

リ数および連想度)を持つ従来方式のBTBで得られる予測成功率と比べてどれだ

け予測成功率が低下したかをいう｡

3.4.3　BTBのエントリ数と連想度

本項では,PC連結方式およぴ2レベル表方式の第1テープルのエントリ数と連想

度を定める.図3.4に従来方式のBTBでエントリ数と連想度を変化させて予測成

功率を測定した結果を示す.3本で組になっている棒グラフのうち,左側がダイレ

クト･マップ,中央が連想度2,右側が連想度4の場合の予測成功率である｡無限

のエントリ数の場合の予測成功率は限界値である｡
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　　　　　　　　分岐先アドレス部ビット数

図3.5　PC連結方式での分岐先アドレス部ピット数と予測成功率

図3.4より,エントリ数2048　,　連想度2で,限界値に対して低下は1%未満と限界

に近い予測成功率を得ることができる｡以降の評価では特に断りの無い限りPC連

結方式および2レペル表方式の第1テープルのエントリ数を2048　,　連想度を2と

する｡

3.4.4　分岐先アドレス部の削減

本項では,まずPC連結方式について,分岐先アドレス部ピット数と予測成功率の

関係を示す｡その後,2レベル表方式による分岐先アドレス部の削減を評価する.

本項で示すハードウェア量とは,BTBの分岐先アドレス部およぴFビットの合計

とし,タグ部を含めない｡測定ではタグは全てのピットを保持するものとする.夕

グ部を含めた場合の評価は3.4.5項以降で行う.

PC連結方式の評価

図3.5にPC連結方式における分岐先アドレス部ビット数と予測成功率の評価結果

を,ベンチマークごとに示す｡図において,矢印で示す箇所よりも分岐先アドレス
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部ビット数を少なくすると予測成功率が低下してい《

予測成功率を全く低下させないために必要な分岐先アドレス部ビット数の最小値は

ベンチマークごとに異なるが,あらゆるベンチマークに渡って予測成功率を全《低

下させないためには,19ピット必要である｡

2レベル表方式の評価

図3.6に2レベル表方式におけるハードウェア量と予測成功率の評価結果を示す｡

図の右の縦軸には,従来方式に対する予測成功率の低下率を併せて示す.図3.6(a)

は第2テープルの連想度を2とした場合,(b)は連想度を4とした場合である｡各

折れ線グラフは,第2テープルのエントリ数が64､128,…,1024の場合の測定結果で

ある｡折れ線グラフの種類を示すX-y　way　は,第2テープルのエントリ数x連想度

yであることを意味する.各構成について第1テープルの分岐先アドレス部ビット

数を1ピットずつ変化させて測定した｡一つの折れ線グラフにおいて最も左側の測

定点に付加した数宇は,その点における第1テープルの分岐先アドレス部ピット数

を示し,それより右側の測定点は,右に1つ移動するごとに第1テープルの分岐先

アドレス部ピット数が1ピット多い｡

図3.6より,第2テープルのエントリ数64~512の場合,2レペル表方式は同等の

予測成功率をPC連結方式より少ないハードウェア量で実現できることがわかる｡

また,従来方式の予測成功率からの低下率を大きく許容するほど同等の予測成功率

を得るためのハードウェア量の差が大きいことがわかる｡

第2テープルのエントリ数で比較すると,連想度が2でも4でも第2テープルの工

ントリ数が256の場合が同等の予測成功率を最も少ないハードウェア量で実現でき

ることがわかる｡エントリ数が256より少ない場合ではエントリ数が不足して置き

換えが頻繁になされてしまうので予測成功率が低下する｡これを避けるためには,

第2テープルを使用する頻度を低《するために第1テープルの分岐先アドレス部の

ビット数を大きくしなくてはならず,ハードウェア量が大きくなってしまう｡一

方,エントリ数が256より多い場合ではエントリが十分に使用されずハードウェア

が無駄に大きくなってしまっている｡
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図3.7　2レベル表方式でのハードウェア量と予測成功率(まとめ)

図3ブ7に,第2テープルの連想度が2および4の場合の結果を共に示す｡第2テー

プルのエントリ数は,図3.6より,削減量の多い128,256および512に限定して示

す｡エントリ数に関わらず連想度が2より4の方が同等の予測成功率をより少ない

ハードウェア量で実現できることがわかる.以上より,最適な構成は,第1テープ

ルの分岐先アドレス部ピット数12,第2テープルのエントリ数256　,　連想度4で

あることがわかった｡このとき,従来方式に比べ予測成功率をほとんど低下させる

ことなく(低下率O｡1%3)ハードウェア量を約49%(60.0Kビットから30.5Kビッ

ト)削減できる｡

3.4.5　タグ部を含めたBTB,全体の削減

前項までに,2レベル表方式は従来方式やPC連結方式に比べて,同等の予測成功

率をより少ない分岐先アドレス部のハードウェア量で実現できることを示した｡し

かし,BTBにはタグが存在するので,タグ部のハードウェア量も含めた全体の

ハードウェア量がどれだけ削減できるのかを調べなけれぱならない｡図3.7で示し

7W-r---Silゝh←W〃心-ゝ〃･1-j〃-r7r一Jj･･･　･7･¶7-'〃-¬¶-〃〃Wら-吼---'-〃〃-マー-〃〃

3,分岐先アドレス予測ミスペナルティ6サイクル,発行幅8命令のスーパスカラ･ブロセッサのシミュレータで

評価した結果,計算機性能の低下は軽微であった.
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た結果について,タグ部を含めた場合のハードウェア量と予測成功率の関係を図

3.8に示す｡

図3.8において,PC連結方式に対する2レベル表方式のハードウェア削減量が小

さくなり,場合によってはPC連結方式よりも多くのハードウェア量を必要として

しまっている.この理由は2つある｡Iつは,2レベル表方式では第1テープルの

タグ部の量は変わらないが第2テープルのタグ部が余分に必要なためである｡もう

1つは,タグ部のハードウェア量を含めることにより,分岐先アドレス部削減が全

体に及ぽす効果が減少するためである.

この問題を解決し2レベル表方式を有効なものとするには,タグ部のハードウェア

量も削減する必要がある｡

Faginのタグ部削減手法

Faginによって提案されたタグ部のハードウェア量削減手法とは(以降Faginの削

減手法と略記),単にエントリあたりのタグ･ビット数を少なくするものである

8)'9),文献8),9)ではタグ･ビット数は数ビットで十分であると報告している.ただ
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図3.9　従来方式に対するFaginの削減手法適用による予測成功率

し,タグ･ピット数が少なすぎると異なる分岐命令同士を同一視してしまい,誤っ

た分岐先アドレスを出力したりBTBの内容を誤って置き換えてしまったりする｡

この問題は,連想度が大きい場合により顕著になることは容易に推測できる｡

以下,Faginの削減手法を2レベル表方式に適用し評価する｡

Faginの削減手法の適用:第1テープル

2レベル表方式の第1テープルは従来方式と同様に必ず用いられる.従来方式に対

してFaginの削減手法を適用し,予測成功率への影饗を調べることによって,2レ

ベル表方式の第1テープルのタグ部の必要なビット数を見積もる.図3.9に従来方

式でのタグ･ピット数と予測成功率の関係を示す.

図3.9より,タグの全てのビットを保持する場合に対して予測成功率をほとんど低

下させないためには(低下率0.1%),タグ･ピット数は5必要であることがわか

る.よって,これ以降の評価では,従来方式およぴ2レベル表方式の第1テープル

のタグ･ピット数を5とする.

41



第3章　2レペル表方式による分岐先バッファ

Faginの削減手法の適用:両テープル

3.4.4項で得られた構成に対してFaginの削減手法を適用させ,BTB全体のハード

ウェア量と予測成功率の比較を行う.図3ブ7においてタグ部を含まないハードウェ

ア量を比較した際,第2テープルのエントリ数は256の場合が最適であることを示

した.第2テープルのエントリ数を512とする場合では第2テープルのタグ部の

ハードウェア量がさらに多くなるので,第2テープルのエントリ数が256の場合と

同等の予測成功率をより少ない全体ハードウェア量で実現することは期待できな

い｡よって,本項では第2テープルのエントリ数は128および256のみを評価す

る｡図3.10および図3.Hに,タグ部も含めた全体ハードウェア量と予測成功率の

関係を示す｡

図3.10は第2テープルの連想度が2の場合である｡(a)は第2テープルのエントリ

数を128とした場合,(b)は256とした場合である｡図3.11は第2テープルの遮想

炭が4の場合である｡(a)は第2テープルのエントリ数を128とした場合,(b)は

256とした場合である｡折れ線グラフの種類を示すX-y　way　tag-Z　とは第2テープル

のエントリ数x,連想度y,タグ･ピット数zであることを意昧する.図の右の縦

軸の予測成功率の低下率は,Faginの削減手法を用いた従来方式(タグ･ビット数

は図3.9より定めた5)と比べた割合を示す｡

図3.10および図3.Hより,タグ部を含めた全体ハードウェア量で比較しても,2

レベル表方式は従来方式と同等の予測成功率をPC連結方式より少ないハードウェ

ア量で実現できることがわかる｡図3.10より,第2テープルの連想度が2の場合

において第2テープルの各タグ･ビット数の場合を比較すると,エントリ数が128

でも256でもタグ･ビット数が3あるいは5の場合が同等の予測成功率を少ない

ハードウェア量で実現できることがわかる｡図3.11より,第2テープルの連想度

が4の場合では,タグ･ピット数が5あるいは7の場合が同等の予測成功率を少な

いハードウェア量で実現できることがわかる｡

図3.12に第2テープルの連想度が2および4の場合の結果を共に示す｡第2テー

プルのタグ･ビット数は,図3.10および図3.11より,削減量の多い5の場合のみ

42



(
誤
)
碍
侭
悛
罵
･
恥

97.4

972

97.0

96.8

96.6

97.4

2
　
　
　
　
0
　
　
　
　
j

乙
　
　
　
　
7
‥
　
　
　
　
6

Q
}
　
　
　
　
Q
)
　
　
　
　
Q
)

(
芭
併
侭
悛
罵
吟

96.6

第3章　2レベル表方式による分岐先バッファ

i　　　　　　　　　　　　　　　　　　　　　　　　　　　e　　　　　__　　　　rijjA_A

ン鮒ニご
/千言
/〕/
ノシ/////`‾'IQM/で

,　　　　　　　　　φち//　　//　　　　　゛`´T　　　　　　　PC連結方式　哨ド

　　　　　　128゛2way　ta9‘1　-ロー

レベル表128゛2way　ta9-3-●-

方式　　1　28‘2way　ta9-5　一八-　　　　　‖28'2way　ta9‘7　-▼-　　　　　　128゛2way　ta9'9一命-

Jズレら　　/
11j一゛/　　″

　　力9/　　　Z

　　zべ//　　　/　　　　　　　　　　　　/　藍〃ノ/　　　Z　　　　　　　置

36 　　　　　40

ハードウェア盈(Kビッ

恥
h
'

(a)第2テープルのエントリ数128

48

1　　　　　　　　　　　　　1　　　　　　　　　　　　　1　　　　　　　　　　　.4レ-｡

｡尚ダで

xぐでスフよ･∧
　　ど芦で｡/ぱ

Tミy/　　/
-　　9謳ルシ/･ゴ/　16ゾ

y//　　/　　　　　　　　/
　　　　　　　　PC連結方式-峯一一
　　　　　　256-2wayta9-1-ロー

レベル表　温隣帽〕1〕　方式　1256-2way　ta9-7-▼-　　　　　　256‘2way　ta9'9-Q-

　　　　9　●″//　/,　//

　　///げio　　　/　/　/　/　　　　　　　　　　　　　　　/　　　　/　/　/　/

がンj/　　　　　　　/

0.0

02

0,4

O｡6

O｡8

to

0.0

O｡2

O｡4

Oj

0.8

1.0

咄
池
琳
始
一
柵
g
)
味
哨
柵
(
誘
)

咄
池
琳
4
一
脩
S
旅
詞
,
柵
(
誘
)

　　　　　　　36　　　　　　　　　　　40　　　　　　　　　　　44　　　　　　　　　　　48

　　　　　　　　　　　ハードウェア量(Kビット)

　　　　　　　　　(b)第2テープルのエントリ数256

図3.10　タグ部を削減した場合の全体ハードウェア量と予測成功率
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図3.12　タグ部を削減した場合の全体ハードウェア量と予測成功率(まとめ)

を示す｡第2テープルの連想度が2でも4でも第2テープルのエントリ数は256の

場合が同等の予測成功率を最も少ないハードウェア量で実現できるといえる｡以上

より,最適な構成は,第1テープルの分岐先アドレス部ピット数13,第2テープ

ルのエントリ数256　,　連想度4であることがわかった｡このとき,従来方式に比ベ

予測成功率をほとんど低下させることなく(低下率0.1%)ハードウェア量を約

38%(70.0Kビットから43jKビット)削減できる｡
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4　スレッド･レベル並列処理マルチプロセッサ･アー

　　キテクチャSKY

本章では,スレッドレベルの並列性(TLP:　Thread-LeveI　Paralldsm)とILPを最大

限利用するSKYと呼ぶマルチプロセッサ･アーキテクチャについて議論する｡ま

ず,4j,節において,マルチプロセッサ･アーキテクチャについて述べる｡4.2節で

はこの研究の背景について述べる｡43節でSKYのマルチスレッド実行モデルにつ

いて述べる｡4.4節でSKYアーキテクチャの提案を行う｡4j節で性能を評価す

る｡4.6節で関連研究について述べる｡

4.1　はじめに

これまでスーパスカラ･プロセッサは,命令の発行幅を広げ,より多《の並列性を

利用することで,性能向上を図ってきた｡しかし今後さらに命令発行幅を広げて

も,それによって得られる性能向上は小さいと考えられる｡この理由は以下の2点

である｡

● 命令発行幅を広げるとハードウェアの複雑度が増加し,サイクル時間に大き

な悪影響を与える14)･33)｡

･　現在のスーパスカラ･プロセッサが引き出しているILPは,単一制御流にお

　いて利用可能なILPの限界に近づきつつある22)μ)｡

スーパスカラ･プロセッサに代わるアプローチとして,最近,複数のプロセッサを

単一チップに集積するマルチプロセッサの研究が行われている18)･32)･39)`42).その背

景には,上記スーパスカラ･プロセッサに対する悲観的観測に加え,半導体集積回

路技術の進歩に伴い,複数のプロセッサの単一チップヘの集積化が現実的になりつ

つあることがある｡単一チップ･マルチプロセッサの長所として,以下の3点をあ

げることができる｡

●

●

ILPに加えて,TLPを利用することができる.

命令幅を広げるなどプロセッサの複雑度を増加させる必要がないので,サイ
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クル時間への悪彩響を抑えることができる｡

チップ上に相互結合網を構成することで,従来のマルチプロセッサに比べ通

信レイテンシを減少させることができる｡

これらにより,単一チップ･マルチプロセッサはスーパスカラ･プロセッサを越え

る性能を達成できる可能性がある｡

これまでマルチプロセッサの応用として,多くの場合,数値計算プログラムが想定

されてきた｡この理由の1つは,複数のプロセッサを単一チップに集積することが

これまで不可能であったことから,マルチプロセッサが非常に多くの計算量を必要

とするが,コスト対性能比に寛容な分野に適するという点である｡これは一般に,

数値計算の分野である｡もうIつの理由は,数値計算プログラムは一般に,豊富な

並列性を内在しており,マルチプロセッサを比較的容易に利用することができる点

である｡

これに対して,マイクロプロセッサの多《の応用は,非数値計算プログラムであ

る｡著者は,その非数値計算プログラムにおいて,従来のスーパスカラ･プロセッ

サでは達成することができない高い性能を発揮するマルチプロセッサの実現に向け

て研究を行っている.非数値計算プログラムでは,数値計算プログラムと異なり,

不規則な制御構造と複雑なデータ依存関係が数多《存在するため,粒度の大きな

TLPを利用することは難しく,粒度の小さなTLPを利用することが不可欠であ

る｡細粒度のTLPでは,スレッドあたりの計算量が少ないので,スレッドを並列

に実行するためのオーバヘッドを小さくすることが強く求められる.そのオーバ

ヘッドのなかでも同期/通信のオーパヘッドの削減は,特に重要である｡

一般にマルチプロセッサでは,同期/通信はメモリを介して行う｡これをメモリ･

ベースの同期/通信と呼ぶこととする｡これに対して,単一チップ･マルチプロ

セッサでは,集積化という利点を生かし,レジスタ値を直接通信し,同期を行う機

構が提案されている2)j8)･39).これをレジスタ･ベースの同期/通信と呼ぶこととす

る｡この機構はメモリ･アクセス回数を削減することができるので,メモリ･ベー

スの同期/通信機構に比べてオーバヘッドを大幅に減少させることができる18)｡
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これまで提案されたレジスタ･ベースの同期/通信機構は,低オーバヘッドを実現

しているものの,同期が成立しなかった命令が現れたとき,その命令が受信待ちで

停止するのに加え,それに後続する命令の実行も停止するという問題がある｡この

ことを著者は,同期による命令実行のプロッキングと呼ぶ｡後続命令の中には,受

信待ちの命令とは独立の命令がある可能性がある｡このような命令は,受信待ち命

令とは無関係に実行可能である｡したがって,プロッキングは不効率である｡プ

ロッキングが生じると,スレッド内のILPの利用が妨げられ,性能が低下する｡非

数値計算プログラムにおいては,スレッド内のILPは並列性の重要な源なので,命

令実行のプロッキングは性能に対して大きな影響を与えると考えられる｡

本章では,スレッド内のILP利用を阻害することなく細粒度のTLPを利用するこ

とを目的としたSKYI9)‘21)と呼ぶ単一チップ･マルチプロセッサのアーキテクチャ

を提案する｡SKYは,リング･バスで結合された複数のスーパスカラ･プロセッ

サからなる｡細粒度のTLPを利用するため,プロセッサ間でレジスタ値を直接通

信し,同期/通信のオーバヘッドを2サイクルまで減少させている｡また,命令

ウィンドウ･ベースの同期と呼ぶ新しい同期機構を提案し,これを導人している｡

この機構は,命令ウィンドウ上で受信値に対応するタグを用いてレジスタに関する

同期をとる機構である.この機構により,同期による命令実行のプロッキングが生

じることはなく,プロセッサはILPを最大限利用することができる｡

4.2　背景

プログラムに内在する並列性を調べた研究が数多《存在する(たとえぱ,文献

3),22),44))｡その中でも,Lamらの研究22)は複数のスレッド実行から得られる並列

性について重要なことを示唆している｡この研究によれぱ,並列性が低いと考えら

れている非数値計算プログラムにおいても,基本プロック･レペルで制御依存関係

を詳細に解析し,複数の制御流の命令を同時に実行すれぱ,単一制御流の命令だけ

を実行する場合に比べて,多くの並列性を引き出すことができるとしている｡これ

は,スレッド内のILPとともに細粒度のTLPを利用すれぱ,その様なマシンの性

能はスーパスカラ･プロセッサの限界を大幅に越える可能性があることを示唆して
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いる｡

TLPを利用する一般的な方法は,マルチプロセッサによるスレッド並列実行であ

る｡単一チップ･マルチプロセッサとスーパスカラ･プロセッサの性能を比較した

研究として,01ukotunらの研究がある32)｡この研究では,命令発行幅が狭《小規

模なスーパスカラ･プロセッサを複数結合したマルチプロセッサと,それとほぽ同

一のチップ面積で,命令発行幅が広く規模の大きな単一のスーパスカラ･プロセッ

サの性能を比較している.マルチプロセッサの同期/通信機構は,従来のメモリ･

ベースのものである｡この研究によれぱ,彼らが評価に用いたプログラムの中で,

並列化困難な非数値計算プログラムにおいては,単一のスーパスカラ･プロセッサ

に比べて単一チップ･マルチプロセッサは,10~30%性能が低いという測定結果

を得ている｡しかし彼らは,マルチプロセッサは単純なプロセッサにより構成され

ているので,高いクロック速度での動作が期待でき,その結果,この程度の性能差

はなくなると推測している.

単一チップ集積の利点を生かし,レジスタ･ベースの同期/通信機構を提案した研

究として,マルチスカラ･プロセッサ2)･39)とマルチALUプロセッサ(MAP)18)の

研究がある｡これらで提案された機構は,プロセッサ間でレジスタ値を直接通信

し,fuII/emptyビット36)を用いてレジスタに関する同期をとるものである4.

fuII/emptyビットはレジスタごとに存在し,対応するレジスタに格納された値が利

用可能かどうかを示す｡Kecklerらは,共有のオンチップ･キャッシュを持つ3プ

ロセッサ構成のMAPアーキテクチャにおいて,レジスタ･ベースの同期/通信機

構を用いれぱ,メモリ･ベースの機構を用いる場合に比べて,オーバヘッドを大幅

に小さくできることを示した.

これらの研究において提案されたレジスタ･ベースの同期/通信機構は,オーバ

ヘッドを小さくできるという長所を持つが,4j節で述べたように,同期による命

令実行のプロッキングという欠点を持つ｡つまり,デコードした命令のソース･オ

ペランドに対応するfun/emptyビットがemptyであった場合,その命令はfuH/empty

　　　　　　　　　　　　　　　¬　~=S~1iJ``≒jj

4､.マルチスカラ･プロセッサでは,accumマスクとrecvマスクという2種類のピットで実現されているが,機能
はfu11/emptyビットと同じである｡
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ピットがfuIIになるまで後続の命令のパイプライン処理を停止させてしまうという

欠点を持っている｡

4.3　SKYのマルチスレッド･モデル

スレッド並列実行のためのオーバヘッドを小さくするため,SKYにおけるマルチ

スレッド･モデルは通常のモデルと比べて,次に示す制約を課している｡これは,

同じく非数値計算プログラムのTLPを利用する目的を持つアーキテクチャであ

る,マルチスカラやMUSCAT4o)･41)と同様のモデルである｡

●

●

1つのスレッドは,逐次実行における動的に連続する部分で構成される｡

各スレッドは,逐次実行の順における自身の直後のスレッドを逐次生成す

る.

図4.1(a)に,逐次実行命令列に対するSKYのスレッド分割を示す｡同図に示すよ

うに,SKYにおける各スレッドは,動的な命令列における単一の連続した部分か

らなり,異なる複数の部分からは構成されない｡したがって,スレッドに結合はな

く,制御に関する同期は必要ない｡

図4j(a)に示したスレッドを並列に実行するようすを,図4.1(b)に示す.図4.1(a)

において,各スレッドにTo,TI,T2と逐次実行の順に名前をつける｡図4.1(b)に

示すように,スレッドT,は実行途中で,スレッドTj申1を生成するという逐次生成

を繰り返す｡各スレッドは実行中には高々1回しか新しいスレッドを生成しない｡

実行のできるだけ早い時期に新しいスレッドを生成することにより,スレッドが

オーバラップして実行される｡スレッドの生成は,forkと呼ぶ専用の命令を用

い,終了はfinishと呼ぶ専用の命令を用いて行う｡これらの命令については,

4,4.4項で詳しく述べる.以下,T41をT,の子スレッドと呼び,T/をT,｡1の親ス

レッドと呼ぷ｡

4.4　SKYアーキテクチャ

本節では,SKYアーキテクチャについて述ぺる｡最初に,ハードウェアの構成に
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逐次実行命令列

T
り
　
　
T
り

T2

(a)スレッド分割

プロセッサ1

　　　　　プロセッサ2

　　　　f　　　　　プロセッサ3
　TO　　　　Tl　　f

　finish　　　　　　　　　T2

　　　　　　finish

　　　　　　　　　　　　finish

(b)スレッド生成

図4.1　SKYのマルチスレッド･モデル

ついて述べる.その後,SKYの特徴である同期/通信機構について説明する｡さ

らに,SKY用のコンパイラについて述べ,最後にSKY専用命令の詳細について述

べる｡

4.4.1　ハードウェア構成

図4.2(a)に示すように,SKYは複数のスーパスカラ･プロセッサからなる.プロ

セッサは単方向のリング･バスで結合する.同図に示すように,プロセッサμまプ

ロセッサ(i+I)‰パこのみデータを送り,プロセッサ(f-1)‰zからのみデータを受け

取る(,zはプロセッサ台数で,%はモジュロ演算子を示す)｡以下,プロセッサ

(f+1)‰7をプロセッサfの後続プロセッサと呼び,プロセッサ(f-1)‰zをプロセッ

サ/の先行プロセッサと呼ぶ｡

スレッドは実行を開始してから終了するまで,1つのプロセッサを占有する｡ある

プロセッサ上のスレッドはfork命令を実行することによって,後続プロセッサに

子スレッドを生成する.ただし,後続プロセッサが他のスレッドによって占有され

ているなら,fork命令は無効化され,子スレッドは生成されない｡43節で示し

たSKYのスレッドの性質より,fork命令を無効化しても,スレッドに分割され

実行されるべきところが逐次に実行されるだけで,プログラムの意味は保持され
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K
y
`
･
冰
入
ご

(a)構成

(b)プロセッサ

図4.2　SKYのアーキテクチャ

る.

キャッシュはプロセッサ間で共有する.SKYは少ない数のプロセッサで構成する

ことを想定しているため,キヤッシュのポート数は実現上容認できると考える｡

図4.2(b)にプロセッサ内部の構成を示す｡通常のスーパスカラ･プロセッサと異な

る点は,レジスタの同期/通信を支援する機構を持つ点である｡レジスタの送信
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は,sendと呼ぶ専用の命令を送信ユニットで実行することにより行う.send命

令は,コンパイラによって挿人される.これについては4.43項で述べる.

一方,受信はハードウェアによって暗黙的に行う｡このハードウェアの中心をなす

ものが,同期テープルと呼ぶテープルである｡このテープルの各エントリはレジス

タに対応し,当該プロセッサがそのレジスタの値を受信すべきかどうかについての

情報と,受信値を識別するタグを保持する｡命令はレジスタ･フェッチの際,同期

テープルを参照し,参照オペランドがこれから受信する値かどうかを判断する｡受

信値がオペランドの場合,同期テープルからその受信値に対応するタグを読み出

し,命令ウィンドウで受信を待ち合わせる｡一方,先行プロセッサからレジスタ値

が送られてくると,プロセッサはそれをレジスタ･ファイルに書き込むとともに,

同期テープルより対応するタグを読み出し,命令ウィンドウに放送する｡命令ウィ

ンドウで受信を待ち合わせている命令は,放送されたタグと自身の持つタグが一致

する場合,その受信値を受け取り,同期が完了する.

上記は,級も典型的な受信の動作を示したものであるが,実際には種々の場合に対

応し動作が異なる｡次項では,この説明を含め,同期/通信の機構の詳細について

述べる｡

4.4.2　同期/通信の機構

SKYの同期/通信機構は,以下の2つの特徴を持っている.

●

●

同期/通信のオーバヘッドを2サイクルに

ノンプロッキングの同期を実現している.

まで減少させている

これらの特徴は,従来の単一チップ･マルチプロセッサの研究で提案あるいは論じ

られている同期/通信の高速化,すなわち,

●

●

単一チップ化による物理的な高速化27)

メモリを介さずレジスタ値を直接送受信することによるアーキテクチャ上の

高速化18).39)
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といった事項に加え,新しく命令ウィンドウ上でレジスタに対する同期を行う機構

を導入したことによるものである｡この機構を著者は,命令ウィンドウ･ベースの

同期機構と呼ぶ｡

以下,命令ウィンドウ･ベースの同期機構について説明する｡まず,本機構の説明

を容易にするために,投機的実行を行わないプロセッサにおいて,本機構の基本的

動作を説明する.次に,投機的実行を行うプロセッサに対応できるように,機構を

修正する｡

非投機的実行プロセッサにおける実現

最初に機構について説明し,その後,簡単な例を用いて動作を説明する｡

a)機構

同期テープルについて説明する｡同期テープルの各エントリはレジスタに対応し,

受信値を識別するタグとRフラグ(receiveフラグの略)と呼ぶフラグを保持す

る｡Rフラグは,当該エント引こ対応するレジスタ値を受信するかどうかを示す｡

Rフラグが1ならぱ受信し,0ならぱ受信しない｡

先行プロセッサよりレジスタ値が送られてきた場合,そのレジスタに対応する同期

テープルのエントリを読み出す｡読み出されたエントリのRフラグが1ならぱ,

当該プロセッサはそのレジスタ値を受信する｡受信においては,送られてきた値を

レジスタ･ファイルに書き込むとともに,同期テープルより読み出されたタグを値

に付けて命令ウィンドウの全エントリに放送する.これにより,命令ウィンドウで

受信値を待ち合わせている命令に対し,レジスタ･ファイルを介さず値を渡すこと

ができる.

読み出されたエントリのRフラグがOならぱ,受信動作は行わず,送信されてき

た値は捨てられる｡ここで,Rフラグがoであっても,先行プロセッサから値が送

信されて来る場合があることを注意しておく｡前述のようにレジスタの送信はコン

パイラがプログラム中にsend命令を挿入することによって実現しているが,静的

解析の性質上コンパイラは,スレッド間の可能性のある全てのデータ依存について
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send命令を挿人するからである.実行時には,静的に存在するデータ依存の一部

がオペランドの定義と参照の関係として現れるので,受信する必要のないレジスタ

の送信が行われることがある｡

同期テープルのRフラグは,スレッドがブロセッサに生成されたときに,全て1

にセットする｡あるエントリのRフラグは,そのエントリに対応するレジスタの

値を受信するか,あるいは,スレッド内で値が命令により定義されたならぱ,0に

リセットされる.Rフラグを参照することによって,命令が参照するオペランドに

ついて,次の3つの場合を判断することができる｡

山これから受信する値

(2)すでに受信された値

(3)自身のプロセッサにおいて定義された値

(2)ま.たは(3)の場合,通常のスーパスカラ･プロセッサと同様の方法で,値または

そのタグを得,命令は命令ウィンドウに発行される.(1)の場合,同期テープルよ

りタグを得,同じく命令ウィンドウに発行される.従来のfuII/emptyビットによる

同期機構では,受信待ちの命令はレジスタ･フェッチのステージで停止し,後続の

命令の実行をプロックするが,著者の機構では,命令は命令ウィンドウで受信値を

侍ち合わせるので,後続の命令の実行をプロックすることはない.

b)簡単な例

同期/通信における典型的な動作を例を用いて説明し,著者の機構では同期/通信

のオーバヘッドが2サイクルであること,また,同期がノンプロッキングであるこ

とを示す､

2つのプロセッサにおける次の場合を考える｡プロセッサ1では,命令i1と12

を実行する｡11はレジスタr1を生成する演算命令であり,i2はi1の実行結果

r1をプロセッサ2に送信するsend命令である､プロセッサ2では,命令i3と､

i4を実行する｡i3はi1の実行結果r1を参照する命令であり,i4はどの命令に

も依存しない独立な演算命令とする｡
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(f)第5サイクル

プロセッサのパイプラインは,命令フェッチ,命令デコード,実行,書き戻しの4

ステージで構成されているとする｡図4.3(a)~(f)jこ実行の過程をサイクルごとに示

す｡図において,点線で囲んだ部分は1つのプロセッサを表す｡プロセッサの内部

は簡略化し,ここでの説明に関係する部分のみ示す.RSはリザペーション･ス

テーションを表す｡

図4.3(a)は最初の状態である｡プロセッサ2の同期テープルに(r1,tag1)とある
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のは,レジスタr1に対応するエントリのRフラグがセットされており,タグとし

てtag1を保持していることを示す.これ以外のエントリのRフラグは,プロセッ

サ1の同期テープルを含めて全てリセットされているとする｡このサイクルでは,

プロセッサ1は命令i1とi2を,プロセッサ2は命令i3とi4をフェッチしてい

る｡

第1サイクル:プロセッサ1において,命令i1とi2が同期テーブルを参照し,

ソース･レジスタに対応するエントリを読み出す.読み出されたエントリのRフ

ラグは全てoなので,どのソース･レジスタも受信する値ではないことがわかる｡

この場合,通常のスーパスカラ･プロセッサと同一の手順で,命令はリザベーショ

ン･ステーションに発行される｡

プロセッサ2においても,命令i3とi4が同期テープルを参照し,ソース･レジ

スタに対応するエントリを読み出す｡命令13のソース･レジスタr1に対応する

Rフラグは1なので,r1は受信する値であることがわかる.この場合,同期テー

プルより得られるタグtag1をr1に付け,命令i3はリザベーション･ステー

ションに発行される.命令i4については,ソース･レジスタに対応するRフラグ

はOなので,通常のスーパスカラ･プロセッサと同一の手順で発行される.

第2サイクル:プロセッサ1において,命令i1が実行される｡その結果は,レジ

スタ･ファイルに送られると同時に,送信ユニットのリザベーション･ステーショ

ンで待っているsend命令i2にフオワーディングされる｡図で太く強調した線

は,結果が送られてい《パスを示す(以下の説明でも同様).同様にプロセッサ2

においては,命令i4が実行される｡

第3サイクル:プロセッサ1において,send命令i2が送信ユニットで実行さ

れ,レジスタr1の値とレジスタ番号が,リング･バスを介してプロセッサ2に送

信される｡プロセッサ2では,送信されてきたレジスタ番号をインデクスとして同

期テープルを参照し,対応するRフラグとタグを読み出す｡

第4サイクル:プロセッサ2は,前サイクルで読み出したRフラグの値が1なの

で,受信動作を行う｡まず,送信されてきたレジスタr1の値をレジスタ･ファイ
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ルに書き込み,Rフラグをリセットする｡同時に,r1の値と読み出したタグヒag1

を,リザベーション･ステーションの全てのエントリに放送する｡リザベーショ

ン･ステーションで待ち合わせていた命令i3は,自身の保持するタグと放送され

たタグが一致するので,値を受け取る｡

第5サイクル:命令i3はオペランドがそろったので実行される｡

以上からわかるように,命令i1とi3の間に発生する同期/通信のオーバヘッド

は,第3サイクルと第4サイクルの2サイクルである.また,同期が成立していな

い命令13は,リザベーション･ステーションで受信値を待ち合わせることによ

り,後続する命令i4の実行を停止させることはない.つまり,ノンプロッキング

の同期を実現している｡

投機的実行プロセッサにおける実現

投機的に命令を実行するプロセッサでは投機に失敗した場合,一般に,投機的実行

結果を全て取り消しプロセッサ状態を戻した上で,分岐予測を誤った点からプログ

ラムの実行を再開する.非投機的実行プロセッサにおいて説明した機構では,投機

を失敗したとき,プロセッサ状態に影響を与える動作で,取り消すことのできない

ものが存在する.それは,受信に関する動作である｡この動作には,送信値を受け

取る動作と受け取らない破棄という動作がある｡前者については,受信により書き

込まれたレジスタを再実行時に上書きするので,プログラムの意味は保たれ,問題

ない｡これに対して破棄の場合は,プログラムの意味を保つことができなくなる｡

これを図4.4に示す例で説明する｡

図4.4において,プロックDにある命令i1に注目する.命令i1を含むスレッド

　(以下,現スレッドと呼ぶ)は,命令土5から始まるスレッドであり,その親ス

レッドは命令i4で終了するスレッドである｡命令i1のソース･レジスタr1

は,親スレッドの命令i2,あるいは,現スレッドのi6によって定義される.ど

ちらの定義を参照するかは,実行時のプロックBからの制御移行に依存する｡も

しも命令i5の分岐が成立せず,制御がプロックCを経由せずDに移行すれぱ,

命令11のレジスタr1は,命令i2によって定義された値である｡命令15の分岐
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図4.4　プログラム例

が成立し,制御がBからCを経由してDに移行すれぱ,i6によって定義された値

である｡

ここで,命令i5の分岐は成立と予測され,命令i6が投機的に実行された場合を

考える｡この実行により,レジスタr1に対応するRフラグはリセットされる.こ

れにより,命令i1はr1に関して先行プロセッサから送られてくる値を待つので

はなく,命令16の実行結果をオペランドとすることを認識する｡このとき,先行

プロセッサで命令i3が実行され,命令i2が定義したレジスタr1の値が送信さ

れてきたとする.r1に対応するRフラグはリセットされているので,この値は受

信されず破棄される｡

ここで投機が失敗したとする｡命令16とi1の投機的実行結果は破棄され,プ

ロックBから正しい方向(プロックDの方向)に向かって実行が再開される.こ

れにより命令11が汚実行される｡この場合,命令i1が参照すべきソース･レジ

スタr1のオペランドは,命令i2が定義した値である｡しかしこの値は,投機的
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実行時に送信されてきたが,受信されず破棄されている｡そのため命令i1はこれ

を得ることができない.

この問題に対処するために,オペランド･フェッチと受信の動作において,次の2

点を変更する.

1 Rフラグは,対応するレジスタ値を受信したときか,あるいは,そのレジ

スタを定義した命令がリオーダ･バッファからリタイアするときにリセッ

トする｡

2.オペランド･フェッチにおいては,リオーダ･バッファ検索の結果,ソー

　　ス･レジスタを定義する命令が見つかったときは,そのソース･レジスタ

　　の値またはタグを,Rフラグの値にかかわらずフェッチする.

第1の修正は,投機の失敗時においても,親スレッドからの送信値を使用すること

ができるようにするための措置である｡定義時,つまり,実行終了したときではな

く,リオーダ･バッファからリタイアするときにRフラグをリセットする点が,

非投機的実行プロセッサの場合の実現方法と異なる｡第2の修正は,第1の修正に

対応して,オペランドあるいはそのタグを正しくフェッチするための措匿である｡

Rフラグの参照に加えて,リオーダ･バッファの検索結果を判断に加えた点が異な

る｡オペランド･フェッチの動作を,表4.1にまとめる｡

以上の修正により,オペランド･フェッチと受信が投機的実行を行うプロセッサに

おいても正しく行われることを説明する｡いま,ある命令i1がソース･レジスタ

r1をフェッチしようとしている場合について考える(図4.4の例ではなく一般的

な場合について考えていることに注意)｡r1に対応するRフラグとリオーダ･

バッフアの参照結果に応じて,以下の3つ場合が存在する｡

L　RフラグがOの場合

この場合,r1をすでに受信したか,あるいは,r1を定義する命令がi1の前

に少なくとも1つ存在し,すでにリタイアしていることを示している｡いずれ

の場合も,必要とするr1の値あるいはそのタグは,レジスタ･ファイルかリ
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表4.1　オペランド･フェッチ

ソース･レジスタを定義する命令が
リオーダ･パッファにあるか?

Rフラグ

0 1

ない
レジスタ･ファイル

より値を得る

同期テーブルより

　タグを得る

ある リオーダ･バッファより値またはタブを得る

オーダ･バッファの中に存在する｡これは,通常のスーパスカラ･プロセッサ

で行われている手順によって得ることができる.よって,表4.1のRフラグが

oの場合の動作は正しい｡

また,r1を定義する命令のリタイアによってRフラグがリセットされた場合

において,先行プロセッサからr1の値が送られてくることがあるが,この場

合,RフラグはOなので,それは破棄される｡したがって,r1が不正に上書き

されることはなく,プログラムの意味は保たれる｡

2.Rフラグが1であり,かつ,,リオーダ･バッファにr1を定義する命令が存在

　　しない場合

　　Rフラグが1ということより,r1は受信しておらず,かつ,r1を定義する命

　　令があったとしても,まだリタイアしていないことがわかる｡後者はこの場合

　　あてはまらないので,結局,r1を受信していない場合である｡したがってこの

　　場合,同期テープルよりr1に対応するタグを得て,リザベーション･ステー

　　ションで受信を待つ必要があり,表4jの該当する場合の動作は正しい｡

　　リオーダ･パッファ内の命令はプログラム順にリタイアし,現在リオーダ･

　　バッファにriを定義する命令はないから,r1に対応するRフラグは,r1の

　　値を受信するまでリセットされることはない｡つまり,送信されてくる値をi1

　　が受け取ることは保証されている.

3.Rフラグが1であり,かつ,リオーダ･バッファにr1を定義する命令が存在

　　する場合
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リオーダ･バッファにr1を定義する命令が存在するので,命令i1が参照すベ

き値は,リオーダ･バッファ内のr1に関する最新の定義である｡これは,リ

オーダ･バッファより得られ,表4.1の該当する場合の勤作は正しい｡

Rフラグは1なので,リオーダ･バッファ内のr1を定義する命令がリタイア

するまでに,先行プロセッサから値が送られてくると,これを受信し,レジス

タ･ファイルに書き込まれる｡これがプログラムの意味を変えることはないこ

とを,次の3点によって示す.

● r1に対応するRフラグが1であるということは,現スレッドの命令によっ

てレジスタr1に値が書き込まれたことは,1度もないことを示している｡

つまりレジスタr1は現スレッドにおいては｢空｣である｡

先行プロセッサから送られてくるr1の値は,現スレッドに先行するいずれ

かのスレッドにおいて,r1に対する最後の定義値である(詳細は4刄3項

で述べる)｡

現プロセッサで空のレジスタが過去のスレッドでの扱終値を持つようにな

ることは,SKYのスレッドが逐次的実行における1部分であり,スレッド

は逐次に生成されるという性質より正当である｡

リオーダ･バッファ内のr1を定義する命令は,まだ投機的状態である場合と

すでにコミットされている状態(制御依存がすべて解消されている状態)とい

う2つの場合がある.すでにコミットされている場合,受信したレジスタは,

リオーダ･バッファ内命令によって上書きされ,プログラムの意味は保たれ

る｡投機的状態であったが,投機に成功しコミットされた場合も同様である｡

一方,投機に失敗した場合,図4.4で示したように,命令i1が参照すべき値が

受信値となることがある｡受信値はレジスタ･ファイルに存在するので,再実

行の際にはこれを得ることができ,プログラムの意味は保たれる｡

以上,オペランド･フェッチと受信が,投機的実行を行うプロセッサにおいても正

しく行われることを示した.

ここで述べた方法以外の解決法として,投機的実行時の送信記録を残し,先行プロ
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セッサに送信を要求する方法が考えられる,この方法では,あるプロセッサで送信

するレジスタは,後続のプロセッサの投機が完了し,送信を要求されることがない

とわかるまで,別の命令による上書きは許されず,保持しておかなけれぱならな

い.このような制御は複雑であるぱかりでなく,新たに逆依存を生じさせる結果と

なり,性能が低下する｡別の方法として,投機的実行時に送られてきた値を,別途

バッファを用意し保持する方法が考えられる｡この方法は実現は簡単であるが,そ

のようなバッフアを必要とせず,制御も同程度に簡単な本機構の方が優れている.

4.4.3　コンパイラの概要

プログラムの分割は,コンパイラが行う15)･31).コンパイラは分割の後,スレッド

間で送信すべきレジスタを求め,それを送信する命令をプログラムに挿人する.本

項ではまず,プログラム分割について述べ,次にレジスタ送信命令の挿入について

述べる｡

プログラム分割

コンパイラは最初に,プログラム分割の候補を求める｡次に,各候補についてス

レッド並列実行による性能利得を計算し,利得が大きいものを採用する.本項では

まず,プログラム分割の候補の求め方について述べる.次に,スレッドの並列実行

による性能利得の計算方法を述べる.

a)プログラム分割の候補

SKYにおいてプログラム分割とは,フオーク点と子の開始点を定めることであ

る｡フオーク点とは,スレッドを新たに生成するプログラム上の位置であり,子の

開始点とは子スレッドが実行を開始する位置である｡フオーク点にfork命令を挿

入し,子の開始点の直前にfinish命令を挿入する.

フオーク点と子の開始点を含む基本プロックをそれぞれX,Yとする｡このとき,

実行を開始したスレッドの制御は,その親スレッドの制御に依存してはならないの

で,YはXを後支配38)しなけれぱならない｡ここで,制御フロー･グラフ1)にお

いて,Xから出ロノードに向かうどのパスもYを通るとき,YはXを後支配する
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という｡

理想的にはYがXを後支配する全ての組を,プロゲラム分割の候補とすることが

望まれる｡しかし,そのような組の数はプログラム中に非常に多く存在するので,

プログラムのサイズが大きくなると爆発的に増え,その結果,分割に必要な計算量

が膨大となる.現実的な計算量で分割するためには何らかの条件を設け,プログラ

ム分割の候袖を少なくする必要がある｡

そこでYがXを後支配する組の中でも,XがYを支配1)する特別な組,つまり制

御等価38)な組をプログラム分割の候補とすることとした.一般に,制御フロー･

グラフにおいて,入ロノードからYへ向かうどのパスもXを通るとき,XがYを

支配するという｡またXがYを支配し,同時にYがXを後支配するとき,組

(X,Y)は制御等価であるという.YがXを後支配する組の数よりも,制御等価な組

の数の方が少ないので,分割の際の計算量をかなり削減することができる,

b)スレッドの並列実行による性能利得

あるスレッドとその子スレッドの並列実行による性能利得を,2つのスレッドの実

行がオーバラップする間に子スレッドで実行された命令の数と定義する｡コンパイ

ラは,フオーク点から子の開始点までの距離,および,データ依存関係にある命令

間の距離を求め,その最小値を性能利得の推定値とする.ここで点/,jから点/,2ま

での距離とは,抑からρパこ至る各パス上の命令数の,パスの実行確率による重み

付き平均値とする｡パスの実行確率は,分岐のプロファイルから得る.

レジスタ送信命令の挿入

4.3節で述べたようにSKYでは,逐次実行の連続する一部分であるスレッドを逐次

に生成していく.生成順にスレッドに番号を付け,f≪jのとき,T,は乃より後方

にあるといい,乃はT,より前方にあるということにする.　この表現を使えぱ,

SKYではスレッド内のどの命令も,データに関して,そのスレッドより後方に位

置するスレッド内の命令に依存する可能性はあるが,前方に位置するスレッド内の

命令に依存することはない｡したがって,あるスレッドがsend命令で送信しなけ
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れぱならないレジスタは,現スレッドで定義され,その前方のいずれかのスレッド

で使用される可能性のあるレジスタである｡

スレッドは(生成されるとすれぱそのときは)常に後続プロセッサに生成される｡

また,プロセッサは単方向リングで結合されているので,スレッドTjからT/`の

送信において,j=j+1の場合は,単に後続プロセッサに送信すれぱよい｡jン沁1

の場合,直接の通信路はないので,Tjと乃の間のスレッドTぇ(j≪灸≪j)を経由し

て送信する必要がある.SKYでは送信はすべて命令により明示しなけれぱならな

いので,T1では値の転送についてもsend命令を挿入しなけれぱならない｡

以上まとめると,あるスレッドがsend命令によって送信しなけれぱならないレジ

スタは,次の2つに大別できる.

L　真の送信レジスタ:現スレッドで定義され,その前方のいずれかのスレッ

　　ドで使用される可能性のあるレジスタ

2.転送レジスタ:現スレッドの後方のいずれかのスレッドで定義され,その

　　前方のいずれかのスレッドで使用されるレジスタ

どちらの場合についても,あるスレッドにおいて,子スレッドに送信しなけれぱな

らないレジスタは,その前方のいずれかのスレッドで使用されるレジスタである｡

つまり,子スレッドの開始点で生きている(11ve)I)レジスタを送信しなけれぱな

らない｡

実際にsend命令を挿人する点は,送るべきレジスタ値が子の開始点に到達1)する

ことが決定する点である.　ここで,レジスタ値rが点ρに到達するとは,rがpま

たはμの後方のどこかで参照される可能性があることをいう｡真の送信レジスタに

ついては,スレッド内のデータフロー解析を行い,レジスタ値の到達に関する計算

を行う必要がある｡転送レジスタについては,送るべきレジスタ値が子スレッドの

開始点に到達することは,フオーク点においてすでに決定しているので,到達が決

定する点を求める必要はない.現在の著者のコンパイラは,フオーク点の直後に

send命令を挿入している｡
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図4j(a)に示すプログラム例を用いて,send命令の挿入について説明する｡この

プログラムでは,i1~i7とi10とi11が1つのスレッド(以下,現スレッドと

呼ぶ)を構成し,i8以後がその子スレッドを構成する｡現スレッドはfork命令

iloによって子スレッドを生成し,finish命令i11によって終了する5.レジス

タr2~r4のみが,子スレッドの開始点に到達するとする｡以下,これらのレジ

スタを送信するsend命令の挿入について説明する.

図4.5(b)にsend命令挿入後のプログラムを示す.レジスタr2は,転送レジスタ

である｡よって,フオーク命令iloの直後に,これを送信する命令112を挿人す

る｡レジスタr3は,真の送信レジスタである｡r3を定義する命令はi1だけなの

で,i1の直後にr3を送信する命令i13を挿入する｡レジスタr4も真の送信レ

ジスタであるが,これを定義する命令はi2とi4の2つがある｡どちらの定義が

子の開始点に到達するかは,分岐i3によって決まる.つまり,i3の分岐が成立

するならi2が到達し,成立しないならi4が到達する｡したがって,レジスタr4

を送信する命令は,i3の分岐先であるラベルLIの地点(命令i15)と,命令i4

の直後(命令i14)に,それぞれ挿入する.

4.4.4　SKY専用命令の詳細

SKY専用命令はすでに述べたように,fork命令,finish命令,send命令の3

つである｡各スレッドはその親スレッドの制御に依存してはならないので,これら

の専用命令は投機的に実行せず,スレッド内における制御依存が解消した後に実行

する.各命令の形式は以下の通りである｡

fork

finish

send

tid,offset

tid

tid,re9

以下,各命令について説明する｡

5.fork命令とfinish命令の形式,および,これから挿入するsend命令の形式については,44.4項で述べる｡
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(a)send命令挿入前
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　(b)send命令挿入後

図4.5　send命令の挿入
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fork命令

fork命令は,後続プロセッサが空いていれぱ,そこに子スレッドを生成する｡具

体的には,自身の命令アドレスと命令にエンコードされているoffsetを加え,

後続プロセッサのPCに書き込む｡同時に,自身のプロセッサのTIDレジスタと呼

ぶ専用のレジスタに,tidを書き込む｡レイテンシは2サイクルである｡最初のサ

イクルで子スレッドの開始アドレスを計算し,次のサイクルでPCとTIDへの書き

込みを行う｡

TID(Thread　ldentifier)は,子スレッドに与えられる識別子である｡あるスレッド

に対しコンパイラが挿入するsend命令とfinish命令は,そのスレッドから生成

されるある特定の子スレッドに対応して挿入されるものである｡一方,子スレッド

が生成されるかどうかは,前述のように,fork命令が実行される際の後続プロ

セッサの空き状況による.したがって,実行中に現れた全てのsend命令とfin-

ish命令を実行してよいわけではな《,実際に実行されたfork命令によって生成

された子スレッドに対応するsend命令とfinish命令だけを実行する必要があ

る｡TIDはこれを認識するためのものである｡

nnish命令

コンパイラはfinish命令挿人の際,対応するスレッドのTェDを命令にエンコー

ドする｡実行時は,TIDレジスタの内容とtidを比較し,一致すれぱ現スレッド

を停止する.そうでなけれぱ無効化される.

finish命令は,命令フェッチを停止し,後続の命令を全て無効化する｡そして,

そのfinish命令がリオーダ･バッファの先頭に来るまで待った後,現プロセッ

サを解放する.リオーダ･バッファ内で待つことによって,finish命令に先行す

る全ての命令がリタイアすることを保証する｡finish命令のレイテンシは,命令

フェッチを停止し,後続の命令を全て無効化するための1サイクルとリオーダ･

バッファ内で待機していたサイクルを加えたものである.
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send命令

finish命令と同様に,コンパイラはsend命令挿入の際に,対応するスレッドの

TIDを命令にエンコードする.実行時は,TIDの内容とtidを比較し,一致すれ

ぱregの値と番号を後続プロセッサに送る｡そうでなけれぱ無効化される.レイ

テンシは,4λ2項で述べたように2サイクルである｡

4.5　性能評価

本節ではまず,評価環境について述べる｡次に,プロセッサ数を変化させたときの

SKYの性能を評価し,何が性能に大きな影響を与えているについて議論する.ま

た,ほぽ同一規模のスーパスカラ･プロセッサとの性能比較も併せて行う｡次に,

命令ウィンドウ･ペースの同期機構の有効性を評価し,その後,同期/通信オーバ

ヘッドの性能への影響を評価する｡最後に,専用命令の挿入によるコードの増加に

ついて述べる｡

4.5.1　評価環境

ペンチマーク･プログラムとして,SPECint95の全8種を使用した.表42に各ベ

ンチマークにおける人カセットを示す.同表に示すように,異なる2つの入力セッ

トを用いた｡1つは,プログラムのプロファイルを採取するためのものであり,も

う1つは,シミュレーションを行うためのものである｡ベンチマーク･プログラム

はNEC　EWS　4800/360AD　(MIPS　R4400)のコンパイラで最適化し,MIPS　R200017)

用のコードを生成し,これを測定に用いた｡評価はトレース駆動シミュレーション

により行った,　トレースはpixie37)を用いて採取した.

衷43に,SKYの基本モデルを示す.以下特に断らない限り,評価においてはこの

基本モデルを使用する｡性能比較における基準プロセッサは｡SKYを構成するI

つのプロセッサ,つまり8命令発行の単一のスーパスカラ･プロセッサとする｡表

4.4に,各ベンチマーク･プログラムにおけるこの基準プロセッサのIPCを示す.
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表4.2　ベンチマーク･プログラム

ベンチマーク
プロファイル用トレース シミュレーション用トレース

入力セット 命令数 入力セット 命令数

compress95 train/testjn 42M
誇f/bigtestin

(reduced　to　30K　elements)
1□M

gcc
ref/regdass.i 141M ｢ef7genoutPut.i 99M

go
HXIl　b(}ardjevel4､

ef/nulljn
106M

9×9　boardjevel　6,

tjrain/2stone9jn
75M

りpeg train/vigo･Ppm､68×48　Pixcels 92M ref7specmun､ppm 437M

li tesびtest.lsp 474K ㈲in/trainjsp 187M

m88ksim ttsぴdhry 499M train/dcr如d 121M

perl

train/jumble･pl,

rain/jumble,in,

train/diction岬

61M

train/scrabbLpl,

train/saabbl.in(add　three　words),

train/dictionary

89M

vortex
r{ぶpersons｡lk｡

ref7vorttx.in(reduced　iterations)
136M

reμpersonsjk,

ef7vortex.in
89M

4.5.2　性能

図4.6に性能の評価結果を示す｡縦軸は,基準プロセッサに対する性能向上串であ

る｡プロセッサ数が2と4の場合について性能を測定した｡また,比較のため,基

準プロセッサの2倍の命令発行幅を持ち,2倍の資源(例えぱ,機能ユニット,命

令ウィンドウのエントリ数など)を投入した16命令発行の単一のスーパスカラ･

プロセッサの性能向上率についても測定した｡このプロセッサのハードウェア量

は,2プロセッサ構成のSKYのハードウェア量と同程度である｡

16命令発行のスーパスカラ･プロセッサ

基準プロセッサの2倍の資源を投入した16命令発行の単一のスーパスカラ･プロ

セッサの性能向上率は,最大で14.4%,平均で7.8%しかない｡このことは,ILP

のみで性能向上を図ることは難しいことを示している.

2プロセッサ構成のSKY

2プロセッサ構成のSKYは,最大で46.1%,平均で21.8%の性能向上率を達成し

ている.特に,compress95　,　りpeg,m88ksimでは,性能向上率は30%以上と大き

71



第4章　スレッド･レベル並列処理マルチプロセッサ･アーキテクチャSKY

表43　SKYの基本モデル

(a)プロセッサ

フェツチ幅 8命令

発行幅 8命令

命令ウィンドウ 64エントリ

リオーダ･バッファ 128エントリ

機能ユニット

8つの整数演算ALU,8つの浮動小数点演算

LU､4つのロード/ストア･ユニット,

2つの分岐ユニット,4つの送信ユニット

分岐予測機構 深さ32のリターン･スタック16)

(b)共有資源

命令キャッシュ 2ポート､各ポート8命令,常にヒット

データ･キャッシュ
4ポート､各ポート1つのデータ･アクセス,

にヒット

メモリあいまい性検出機構 理想

分岐予測機構
1024エントリ,連想度2のBTB､

1024エントリ,履歴長4のPAp49)

分岐予測ミスペナルティ 4サイクル

表4.4　8命令発行スーパスカラ･プロセッサの性能

ペンチマーク IPC

compress95

cc

o

peg

l1

m88ksim

perl

ortex

173

07

84

63

j5

.04

.25

j7
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　　16命令発行スーパスカラ

朧2プロセッサSKY

■4プロセッサSKY

基準スーパスカラ･プロセッサに対する性能向上

い｡この性能向上率は,同程度のハードウェア量を投入した16命令発行のスーパ

スカラ･プロセッサより最大で373%,平均で13.0%高い｡SKYを構成する8命

令発行のスーパスカラ･プロセッサは,16命令発行のものより大幅に単純なの

で,実現可能なサイクル時間には大きな差が生じる33)｡したがって,実際の性能

差はIPCの差よりさらに大き《広がると考えられる.

SKYは以上述べたように,大きな性能向上を達成しているものの,プログラムに

よって性能向上率に大きな違いが見られる.ijpeg,　m88ksim,　compress95では大き

な性能向上を達成しているものの,逆に1iとper1ではほとんど性能が向上してい

ない.これらでは,16命令発行のスーパスカラ･プロセッサより性能が低いとい

う結果を得ている｡

解析の結果,このような性能差が生じる原因には次の2つがあることがわかった.

1つは,コンパイラがプログラムから多くのTLPを抽出できるかどうかという点で

ある｡抽出できれぱスレッド並列実行により性能は向上し,そうでなけれぱ,ス
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レッドが並列に実行される状況が少な《,性能向上は押さえられる｡もう1つの原

因は,スレッド並列実行がスレッド内のILP利用に悪影響を与えるかどうかという

点である｡SKYは,同期については,命令ウィンドウ･ベースの機構によりILP

利用が妨げられないよう工夫を施しているが,この他にもILP利用に大きな影響を

及ぽす事項があることが評価によりわかった.以下この2点について考察する｡

a)TLPの抽出

まず,コンパイラによるTLPの抽出について考察する.このために,次の2つの

原因により,1サイクル当たりに命令発行スロットが平均でいくつ｢空き｣となっ

たかを測定した.

●

●

スレッド不在

スレッド間データ依存

ここで,空きスロツトとは,次のようなものである｡1つのプロセッサの同時発行

命令数は最大8である｡これを,｢このプロセッサは8つの発行スロットがある｣

ということとする｡2プロセッサ構成のSKYの同時発行命令数は全部で最大16で

あるから,スロット数は16である｡これらのスロットは実行時においては,全て

有効な命令によって埋められるわけではなく,データ依存など種々の原因で埋めら

れないことがある｡命令を埋められなかったスロットのことを,空きスロットと呼

ぶ｡

上記2つの原因の内,スレッド不在で多くの空きスロット数が生じるのは,コンパ

イラがプログラムよりプロセッサ数に見合うだけの十分なTLPを抽出することが

できなかった場合である｡スレッド間データ依存で多くの空きスロットが生じるの

は,コンパイラが何らかの理由で誤ってTLPの少ないスレッド分割を行ってし

まった場合である｡

図4ブ7に評価結果を示す｡縦軸は,上記2つの原因によるサイクル当たりの平均空

きスロット数である.各棒グラフの下の部分は,スレッド不在による空きスロット

数であり,上の部分は,スレッド間依存によるものである｡同図よりまずわかるこ
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図4.7　スレッド不在とスレッド間依存によるサイクル当たりの空きスロット数

　　　　　　　　　　　　　　(2プロセッサSKY)

とは,スレッド間依存による空きスロット数は非常に少ないということである｡こ

のことよりコンパイラは,TLPの少ないスレッドヘの分割は行っていないことがわ

かる｡

次にわかることは,perlではスレッド不在による空きスロットが非常に多いという

ことである･perlでは,全スロットのほぽ半数が,スレッド不在で空いている｡つ

まり,ほとんどの時間2つのプロセッサの一方でしかスレッドは実行されていな

い.これが,p�で性能向上がほとんどない原因である.逆に,ijPegではスレッド

不在による空きスロットが2程度と少な《,大きな性能向上を達成している原因で

あることがわかる｡

コンパイラが十分なTLPを抽出できなかった理由は,3つ考えられる｡|つは,著

者の現在のコンパイラの能力不足である.たとえぱ,次の点において能力に不足が
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ある.

● コンパイラは,制御等価なプロックの組に着目している.これは制御依存が

ないプロックの組の一部であり,解析範囲が制限されている.

関数ごとに解析を行っている｡このため,フオーク点を含む関数の外に子ス

レッドの開始点を設けることはできない.

前者は,論理的には後支配の組に対し解析を行うことで解決できる.ただし,4.4.3

項で述べたように,後支配の組は制御等価の組に比べて非常に多いので,コンパイ

ラを実用的なものにするには,計算時間を短縮する工夫が必要である｡後者は,関

数を展開することで解決できる｡ただし,コード量が増加するので,このトレード

オフを考慮した方法が必要である｡これらについては,今後検討していく予定であ

る｡

コンパイラが十分なTLPを抽出できなかった2つめの理由は,4.3節で述べたSKY

のマルチスレッド実行における制約である｡特に,スレッドの逐次生成の制約は単

純化に貢献しているが,TLPの抽出には大きな制約を課している.例えば,次のよ

うなコードを考える｡

L1 ゆ
一

fork　t1,L1

foo();

●●●

このコードは,関数fooとLI以下のコードの間に存在するTLPを利用するもの

であるが,foo内に豊富なTLPが存在しても,それを利用することができない｡

制約を緩和すれぱこの問題は解消できるが,マルチスレッド実行の複雑さが増加

し,そのオーバヘッドとのトレードオフが存在する.

3つめの理由は,プログラム中に内在するTLPがそもそも十分には存在しないとい

うことである｡存在しないTLPをコンパイラは引き出すことはできない･.これを

証明することは非常に難しいが,今後調査の必要がある.
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b)マルチスレッド実行に よるILP利用への悪影響

perlとijpeg以外のプログラムにおいては,スレッド不在による空きスロット数は

比較的近い値を示している｡しかし,図4.6に示したように性能向上率に大きな差

が見られる｡これは調査の結果,マルチスレッド実行がILP利用に対して悪影響を

与えており,その影響の大きさによることがわかった.マルチスレッド実行が原因

でILPの利用が妨げられたとき,これをILPを損失したということとする.ILP損

失の原因として,次の2つがある｡

●

●

スレッドの実行開始と終了時の命令不足

分岐予測精度の低下

スレッドの実行開始と終了時には,十分な命令がプロセッサに供給されないため

に,ILPの量が定常状態に比べて低下する｡SKYでは,スレッドの最初の命令が

フェッチされ実行を開始するまで3サイクルかかり,この間プロセッサは実行する

命令がない｡また,finish命令が発行された後,リオーダ･バッファからリタイ

アする十数サイクルの間発行する命令がない.このような期間は単一のスーパス力

ラ･プロセッサにはなく,マルチスレッド実行により生じたものであるから,ILP

損失ということができる｡これらの期間のサイクル数はあまり大きくないように感

じられるが,TLPの少ない非数値計算プログラムでは性能に対して大きな影響を与

える｡

また,マルチスレッド実行によって分岐予測精度が低下することもわかった｡SKY

では,分岐予測機構はプロセッサ間で共有している｡静的に一つの分岐が異なるス

レッドで同時に実行される場合,PAp予測器の分岐履歴表(BHT:　BranchHistoryTa-

ble)には,逐次実行とは異なる順で履歴が記録される｡これは例えぱ,ループの

各イタレーションをスレッドとし,これらを同時に実行する場合,そのループに含

まれる分岐に対して生じる.このような場合,逐次実行において存在した履歴パ

ターンと将来の分岐方向の間の相関を,PAp予測器はとらえることができなくな

り,予測を誤る確率が高まる｡予測を誤る確率が高まると,パイプラインヘの命令

供給が阻害され,ILPの利用が妨げられる｡
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図4.8　マルチスレッド実行によるサイクル当たりの空きスロット数

図4.8に,これら2つの原因によって生じたサイクル当たりの平均空きスロット数

を示す｡各棒グラフの下の部分は,分岐予測精度の低下により生じた空きスロット

数であり,上の部分は,スレッドの実行開始と終了により生じた空きスロットであ

る,同図よりわかるように,TLPの利用が少ないper1を除いて,1.5~2.5ものス

ロットがマルチスレッド実行によって空いてしまっている｡一般に,スレッド･サ

イズ(後に衷4.6で示す)が小さいプログラムほど,スレッドの開始と終了による

空きスロット数が大きい｡これは,そういったプログラムほどスレッドの開始と終

了の頻度が高いからである｡一方,分岐予測精度の低下は,プログラムをスレッド

にどのように分割するかによる｡この解析はプログラムが大きく複雑なため,プロ

グラムとの明確な関係をいうことは難しい.

図4.9に,マルチスレッド実行によるILP損失と性能向上の間の相関を示す｡横軸
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はILP損失による空きスロット数であり,縦輔は性能向上率である｡TLP利用の少

ないp�については,この議論の対象外なのでブロットしていない,同図より,空

きスロット数が多いほど性能向上率が低いという相関があることがわかる.ベンチ

マーク別に見ると,図4.7よりliはTLPを比較的多く利用しているといえるが,

ILP損失が大き《,その結果,性能が向上していない.逆にgoは,11と同程度

TLPを利用しているが,ILP損失が少ないので,liより高い性能向上率を達成して

いる.また,liと同程度のILP損失であっても,compress95とvortexはより多くの

TLPを利用しているので,1iより高い性能向上率を達成している｡m88ksimとりpeg

は,TLP利用量が大き《,かつ,ILP損失が少ないので,他のプログラムに比べ大

きな性能向上を達成している｡

スレッド実行開始と終了によるILP損失を抑える1つの方法として,1つのプロ

セッサ内において,fork命令による新しいスレッドの開始とfinish命令による
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スレッドの終了をオーバラップさせることが考えられる｡現在プロセッサの解放

は,finish命令がリオーダ･バッファからリタイアするまで行われないが,これ

をfinish命令実行完了時に解放するようにすれぱ,新しいスレッドをそのプロ

セッサで開始することができる.このようにスレッドの開始と終了をオーバラップ

させることができれぱ,開始と終了時の命令供給不足をある程度回避することがで

きると思われる｡これを実現するには,何らかのハードウェア支援が必要であり,

今後の課題である｡

一方,マルチスレッド実行による分岐予測精炭の低下を抑えるのは,かなり困難な

問題である.なぜならぱ,現在知られている分岐予測機構は全て,逐次実行におけ

る分岐の過去の履歴と将来の分岐方向との間の相関を利用しているが,マルチス

レッド実行では,分岐が逐次に実行されないので,この相関を利用することができ

ないからである｡

4プロセッサ構成のSKY

4プロセッサ構成のSKYは基準プロセッサに対して,級大で65.7%,平均で2L8%

の性能向上率を達成している(図4.6).しかし,2プロセッサ構成のSKYに対し

て最大でも13.4%しか性能が向上しておらず,コスト性能比が良いとはいえな

い｡これはスレッド不在が主因である｡図4.10に,スレッド不在とスレッド間依

存によるサイクル当たりの空きスロット数を示す.どのプログラムでも,2プロ

セッサ分のスロットである16に近いスロットが,スレッド不在で空きとなってい

る｡2プロセッサを越えるプロセッサを効率良く利用するには,TLP抽出に関して

さらなる検討が必要である｡

4.5.3　同期機構

本項では,次の2つの有効性に関して同期機構を評価する｡

●

●

同期の粒度が全レジスタでなく1レジスタであること

ノンプロッキング同期
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　図4.10　スレッド不在とスレッド間依存によるサイクル当たりの空きスロット数

　　　　　　　　　　　　　　　(4プロセッサSKY)

2プロセッサ構成のSKYを基本とし,以下の3つの同期機構を実現したモデルに

ついて評価した｡

Cモデル(coarse-grain　model):このモデルでは,子スレッドの開始点に到達する

レジスタ値が現スレッドにおいて全て定義されるまで子スレッドを生成しない｡子

スレッドを生成するときに,レジスタ･ファイルの内容を全て後続プロセッサにコ

ピーする.レジスタ転送のバンド幅は十分にあるとし,コピーには1サイクルしか

かからないと仮定した｡これにより,一旦スレッドが生成されると,レジスタに関

する同期は必要ない｡このため,個々のレジスタについての同期/通信機構が必要

なく単純である｡しかし,通信データの粒度を全レジスタにまで粗《したため,同

期に無駄なオーバヘッドが生じている｡

Bモデル(blocking　model):このモデルでは,SKYと同様,個々のレジスタについ
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ての同期/通信機構を持つが,受信待ち命令に後続する命令の実行がプロックされ

る,このモデルは,fuH/emptyビットによる既存の同期モデル2)･18)･39)である｡

Nモデル(non-blocking　model):命令ウィンドウ･ベースの同期機構を有し,プ

ロッキングの生じない同期を実現するSKYのモデルである｡

図4.11に評価結果を示す｡縦軸は基準プロセッサに対する性能向上率である｡同

図よりわかるように,Cモデルは,どのベンチマーク･プログラムにおいてもN

モデルより性能が低い｡基準プロセッサに対する平均の性能向上率は,わずか

8.9%である｡このことより,レジスタ通信バンド幅がたとえ十分にあったとして

も,全レジスタという粗い粒度での同期は性能低下の大きな要因となることがわか

る.

Bモデルの性能向上率も,平均で12.9%と低い,compress95ではNモデルに近い

性能を示しているが,その他ではNモデルに劣る｡特に,m88ksimとvortexにお
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■16サイクル

同期/通信のオーバヘッドによる性能低下

いて大きな違いを示している.NモデルはBモデルより最大で16.9%,平均でも

7.8%性能が高い｡このことより,ノンプロッキング同期機構によりスレッド内

ILPの利用を妨げないことは,性能向上にとって重要であることがわかる｡

4.5.4　同期/通信のオーバヘッド

同期/通信のオーバヘッドが性能に与える影響を評価する｡図4.12に,同期/通

信のオーバヘッドが2サイクル場合を基準とし,オーバヘッドを4,8,16サイク

ルと増加させた場合の2プロセッサ構成のSKYでの性能低下率を示す.

図4.12よりわかるように,ほとんどの場合,オーバヘッドの増加にしたがい,性

能が低下していく｡オーバヘッドが4サイクルの場合,性能低下率は最大で1.9%

であり,この程度は許容できることがわかる｡一方,オーバヘッドが8サイクルの

場合,性能低下率は,平均では4.4%とあまり大きくないが,プログラムによって
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は122%もの大きな性能低下が生じている.また,オーバヘッドが16サイクルの

場合,平均で12.6%,最大では25.9%にもなり,性能を著し《低下させることがわ

かる.

なおvortexでは,オーバヘッドが4サイクルのときの方が2サイクルのときより,

わずかに(0.6%)性能が向上している｡SKYでは,fork命令が実行されスレッド

が生成されるかどうかは,後続プロセッサの空き状況によるので,同期/通信の

オーバヘッドが変われぱ,生成されるスレッドも変わる｡この効果が性能に現れた

と思われる｡

4.5.5　コード量と命令の分布

SKYが実行するプログラムには,通常の逐次プログラムに対して,SKY専用の命

令を追加しなけれぱならない｡命令を追加することによりコード量が増加し,メモ

リ･システムの性能を低下させる可能性がある.表4.5に,SKYのプログラムにお

ける専用命令の静的分布を示す｡send命令についてはさらに,4.4.3項で述べた真

好遠ぽとをぼ好jつ亡分痰している｡1可表より,コード畜の増加率ば,平均でわず

か4.8%,最大でも10.5%と小さい.したがって,メモリ･システムに与える影響

はほとんどないと考えられる.

表4.6に,2プロセッサ構成のSKYにおける,1スレッドあたりの動的命令数の平

均を示す｡命令は,専用命令を除《元のプログラムにおける命令と,3つのSKY

専用命令に分類している｡send命令に関してはさらに,表4.5と同様,真の送信

と転送に分類している.同表に示すように,スレッドあたりの動的命令数は約

100~1000　,　平均で368である｡この数は,従来の粗粒度並列における命令数より

非常に小さ《,非数値計算に求められる細粒度TLPをSKYが利用していることが

わかる｡また,SKY専用命令が全命令数に占める割合は,平均4.9%,最大でも

フ｡8%と多《ない.また,挿入された専用命令のほとんどはsend命令であるが,

これらは互いに独立な命令なので並列に実行され,これらの命令による性能低下は

ほとんどないと考えられる｡さらに,1スレッドあたりの転送用send命令の数

は,1~4と非常に小さいことがわかる｡このことは,複数のスレッドをまたいで
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表4.5　SKY専用命令の静的分布

ベンチマーク fork nnish
send

合計
真の送信 転送

compress95

cc

go

リpeg

li

m88ksim

ed

ortex

1､01%

ダフ2%

.66%

29%

.31%

｡02%

j2%

｡27%

L01%

ブ72%

｡66%

j9%

.31%

.02%

.32%

.27%

孔02%

.64%

j3%

34%

78%

｡12%

.36%

35%

1.50%

02%

25%

｡36%

.38%

｡01%

34%

24%

10j3%

JO%

､H%

.27%

j78%

.15%

j5%

､12%

生きるレジスタはほとんどなく,プロセッサが命令実行によりレジスタ転送を行う

　　　　　　　　　　表4j　スレッド当たりの動的命令数

ベンチマーク 元のコード fork nnish

肺nd

合計
真の送信 転送

compress95

cc

go

りPeg

li

m88ksim

erl

ortex

　193.3

　256.0

　263.6

218.1

128.2

　234.7

　292.9

　250.6

1.0

.0

.0

.0

.0

.0

.0

O

I.0

.0

.0

.0

､0

.0

.0

,0

II｡2

.7

.4

2.2

,8

1.9

8

3.8

l.3

.1

.0

7

O

.9

,7

,2

207,8

69,8

7&0

235.0

39.0

49.5

05.4

57.6

ことは,性能上ほとんど問題がないことを示している

4.6　関連研究

01ukotunらは,スーパスカラ･プロセッサを複数持つマルチプロセッサと,同一の

チップ面積でより広い命令発行バンド幅を持つスーパスカラ･プロセッサの性能の

比較を行った32)｡非数値計算プログラムにおけるIPCの評価では,マルチプロ

セッサはスーパスカラ･プロセッサより10~30%性能が低いという結果が得られ

た｡しかし,マルチプロセッサの方がより単純なスーパスカラ･プロセッサを用い

ているので,高いクロック速度を実現でき,その結果,性能差はなくなると推測し

ている.この研究は,マルチプロセッサの将来の可能性を示したといえるが,アー

85



第4章　スレッド･レベル並列処理マルチプロセッサ･アーキテクチャSKY

キテクチャは従来のものをチップ上にそのまま実現したものである｡これに対し

て,SKYは単一チップの利点を積極的に生かしている｡

Nayfehらは,マルチプロセッサをチップに集積する場合において,種々のメモ

リ･システムの性能について詳細な測定を行った27)｡彼らの測定結果によると,

LIキャッシュを共有するマルチプロセッサは,共有することにより(具体的に

は,キヤッシュとプロセッサをつなぐクロスバー･スイッチによる),LIキャッ

シュ･アクセス時間が延びるにも関わらず,細粒度並列アプリケーションではもち

ろん,計算量に対してより通信量の少ないアプリケーションにおいても,L2

キャッシュ共有や主記憶共有のマルチプロセッサより高い性能を示すことを示し

た｡彼らの研究は,メモリ･システムに関する研究であり,プロセッサに関する著

者の研究とは直交するものである｡

BreachとSohiらは,逐次的にスレッドを生成し,レジスタ通信を行うマルチス力

ラと呼ぶアーキテクチャを提案した2)･39).レジスタ通信は,レジスタ･ファイル間

でコンパイラの支援の下に行われる｡スレッドが送信すべきレジスタと受信するレ

ジスタをコンパイラが指定する.送信側では指定されたレジスタに書き込みが起こ

ると,後続のプロセッサのレジスタ･ファイルに値が自動的に送られる｡受信側の

プロセッサでは,コンパイラが指定したレジスタが未受信の場合で,そのレジスタ

をソース･レジスタとする命令は,実行を停止し受信を待ち合わせる｡SKYは,

マルチスカラの実行モデルと同様のモデルを採用しているが,通信機構がマルチス

カラとは異なる,特に,マルチスカラでは同期による命令実行のプロッキングが生

じるが,SKYでは生じない.なお,彼らはアウト･オプ･オーダのプロセッサで

構成したマルチスカラ･プロセッサの性能を評価しているが,ノンプロッキングの

同期機構については提案していない｡また,本章で著者が指摘したTLP利用とILP

利用との干渉については何も議論していない｡

Kecklerらは,細粒度TLPのためにレジスタ･ベースの同期/通信機構を提案し,

メモリ･ベースの同期/通信機構に比べて,大幅にオーバヘッドを削減できること

を示した18)｡送信も受信も命令により行う.受信機構としては,レジスタごとに

full/emptyビットを持ち,empty命令と呼ぶ命令によってこれをemptyとし受信待
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ちを指示する,emptyであるレジスタをソース‘レジスタとする命令は,実行を停

止し,後続の命令の実行をプロックする.SKYは命令によりレジスタの送信を行

う点でこの機構と同一であるが,同期機構がノンブロッキングである点が異なる｡

また,彼らの研究は数値計算プログラムに対するものであり,非数値計算プログラ

ムにおける評価や議論については行われてない｡

鳥居らは,スレッド生成時に全てのレジスタの内容を後続のプロセッサのレジスタ

に,非常に少ないサイクル数でコピーする特別なレジスタ･ファイルを持つMUS-

CATと呼ぶアーキテクチャを提案した4o)･41)｡レジスタ･ファイル間に高いバンド

幅を実現することにより,スレッド間通信の時間を小さくした｡しかし,スレッド

生成後に生成され後続スレッドに送信しなけれぱならないレジスタ値については,

メモリを介しての同期/通信の必要性があり,このオーバヘッドは削減されていな

い｡

Tullenらは,単一のスーパスカラ･プロセッサにおいて,命令レベルで複数のス

レッドを実行するSMT(Simultaneous　Multithreading)とよぶ方式を提案した42)｡

SMTは,豊富な機能ユニットを持つスーパスカラ･プロセッサにおいて,複数の

プログラムを命令レベルで同時に実行することにより,プロセッサのスループット

を向上させることができる.しかし,SMTだけでは,1つのプログラムの実行時間

を短縮することはできない｡
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近年のハイエンド･マイクロプロセッサはスーパスカラ方式によりILPを引き出し

性能を向上させている.分岐による制御流の乱れは,こうしたプロセッサの性能を

厳し《制限する｡この影響を緩和するために一般に投機的実行が用いられる｡今後

もプロセッサの命令発行幅はより広く,パイプライン段数はより深くなる傾向にあ

り,分岐予測精度の向上はますます重要になる｡本研究の1つの課題は,スーパス

カラ･アーキテクチャにおいて分岐予測機構に着目し,マイクロプロセッサの性能

を向上させることであった｡

しかし,スーパスカラ方式により,より多《のILPをプログラムより引き出し高性

能化を図る方法には限界が見え始めてきた｡これを解決する1つの方法として,最

近,ILPに加えTLPを利用する単一チップ･マルチプロセッサの研究が行われてい

る.マイクロプロセッサのもっとも一般的な応用である非数値計算応用で高い性能

を達成するためには,細粒度のTLPを低いオーパヘッドで利用することが要求さ

れる.本研究のもう1つの課題は,スーパスカラ方式の限界を超えるアーキテク

チヤを実現することであった.

以上を課題として行なわれた本研究によって得られた成果をまとめる.

L　分岐方向を予測するテープルにおいて競合が発生しても分岐方向の予測精度を

　　大きく落とさない機構の提案

　　競合はハードウェア資源の限られた2レペル分岐予測機構の性能を制限する大

　　きな原因である.扱う分岐アドレスと分岐履歴の組み合わせ数に対し,現実的

　　には小さなテープルしか用意できないので,競合は本質的に不可避である｡こ

　　れに対して本研究では,分岐方向の偏りを考盧しPHTを利用することで破壊的

　　競合が削減できることを示し,この考えに基づくsgshareと呼ぶ予測機構を提

　　案した｡sgshareはtakenに偏った分岐とnot-takenに偏った分岐を別々のPHT

　　に対応づけることで破壊的競合を削減する,この結果,gshareに比べ競合によ

　　る予測精度への悪影響を減少させることができ,同じ大きさのPHTでより長い

　　履歴を活用することができる.シミュレーションにより性能評価を行った結
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果,ハードウェア量8Kバイトのgshareに対して,ほぽ同等のコストでベンチ

マーク平均でO｡45%,最大で0.89%予測精度が向上することを確認した｡この

予測精度の向上により,今日のスーパースカラ･プロセッサで03~13j%の

速度向上が,また命令発行幅が増えパイプライン段数が深くなった将来のスー

パースカラ･プロセッサで0.9~27.2%速度向上が見込めることがわかった.

2.分岐先アドレス予測成功率をほとんど低下させることなく,BTBのハードウェ

　　ア量を削減する手法の提案

分岐先アドレスを予測するBTBでは,高い予測成功率を得るためには多くのエ

ントリ数が必要となりハードウェア量が大きくなるという問題がある｡本研究

では,分岐距離の分布を利用してエントリあたりのハードウェア量を削減する

ことによって,BTBのハードウェア量を削減する2レベル表方式を提案した.

シミュレーションにより性能評価を行った結果,従来のBTB方式に対して分岐

先アドレス予測成功率をほとんど低下させることなく,分岐先アドレス部の

ハードウェア量を約49%削減することができた｡タグ部を含めたBTB全体の

ハードウェア量では削減率は約24%に低下するが,Faginが提案したタグ部の

ハードウェア量削減手法を適用することにより,全体ハードウェア量を約38%

削減することができた｡

レジスタ値の同期/通信機能を備え,複数のスレッドを並列に実行するSKY

と呼ぶマルチプロセッサ･アーキテクチャの提案

本研究では,非数値計算プログラムに対し,マルチスレッド実行により性能を

向上させるSKYと呼ぶマルチプロセッサ･アーキテクチャを提案し,詳細な

評価を行った｡SKYの最大の特徴は,ノンプロッキングのレジスタ同期を行う

命令ウィンドウ･ベースの同期機構である｡本機構は,TLP利用において,同

期がILPに与える悪影響を抑制することができ,マルチプロセッサを構成する

プロセッサとしてスーパスカラ･プロセッサを用いることに適している｡SKY

用にコンパイラを作成し,シミュレーションにより評価を行った､｡単一のスー

パスカラ･プロセッサに対して,2プロセッサ構成のSKYは最大で46j%,平

均で21.8%の性能向上率を達成した｡2プロセッサ構成のSKYと同等のハード
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ウェア量を持つ命令発行幅の広い単一のスーパスカラ･プロセッサと性能を比

較すると,SKYは最大で37j%,平均で1yO%高い性能が得られることを確認

した｡SKYを構成する命令発行幅の狭いスーパスカラ･プロセッサは,命令発

行幅の広いスーパスカラ･プロセッサに比べて高速に動作するので,性能差は

さらに広がると考えられる｡また,プロッキングの同期に対して,著者の提案

するノンプロッキングの同期は,最大で16.9%,平均で7.8%の性能向上率を示

した.このようにSKYは高い性能と従来の機構に対する優位性を示したもの

の,まだ多《の課題を残している｡1つはコンパイラを改良し,プログラムに

内在するTLPをより多く引き出すことが必要である｡また,同期以外にTLP

利用がILP利用を阻害する問題が大きいことが明らかとなった｡この問題を解

決する方法を見いだす必要がある.これらについて今後も倹討してい《予定で

ある｡
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