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内容梗概

近年，科学技術計算だけでなく医療分野，工業製品の設計等といった様々な場でCPU

には高度な計算処理能力が求められており，その高速化のために様々な研究が行われ

いる．動作クロックを向上させるためにパイプラインの多段化は進み，それに伴い増

大するハザードによるペナルティを緩和するために命令レベル並列性についての研究

がさかんに行われてきた．しかし，動作クロックの向上による消費電流の増大を無視

できなくなり，CPUはマルチコア化の道を進むことになる．マルチコアCPUを有効

に活用するためにスレッドレベル並列性の研究が行われてきたが，依然としてシング

ルタスクの高速化は非常に困難な状況である．

一方，これら並列化によるCPUの高速化とはまったく異なったパラダイムである計

算再利用という高速化手法が存在する．計算再利用の実行モデルの一つに自動メモ化

プロセッサというものがある．自動メモ化プロセッサは過去に実行した関数やループ

の入出力を表に記憶しておき，後に同じ関数やループが過去と同じ入力で実行されよ

うとする時に，過去の実行結果を再利用することにで高速化を図る．

この自動メモ化プロセッサの既存モデルにはいくつかの問題点が存在する．一つは、

ベースアーキテクチャが単命令発行型プロセッサであるという点である．現在市場に

流通しているプロセッサは通常，パイプライン化されている．そのため，自動メモ化

プロセッサの現実的なパフォーマンスについて，既存モデルの評価結果だけでは十分

とはいえない．また，既存モデルは SPARCアーキテクチャを採用しており，純粋な

RISCである本アーキテクチャの各仕様はハードウェアによるメモ化を行う上で非常に

適応的であった．よって，他のアーキテクチャで既存モデル同様ハードウェアによる

メモ化を行うことが可能かどうかは未知である．以上の 2つの問題点を解決するため

に，本研究では，スーパースカラ型ARMプロセッサをベースアーキテクチャとした

自動メモ化プロセッサを提案する．

本提案手法をサイクルベースのシミュレーションにより評価を行ったところ，SPEC

CPU95ベンチマークで通常実行時に比べて最大で 17%，平均で 2%の実行サイクル数

削減を確認できた．
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1 はじめに

現在までに，プログラムの実行を高速化する手法として，スーパースケーラのよう

に命令レベル並列性 (Instruction-Level Parallelism：ILP)に着目したものが研究され

てきた．しかしながら，プログラム自体に存在する ILP には限界があり，命令レベル

の並列化を行うだけでは，プロセッサの性能向上が頭打ちになりつつある [1]．また，

並列性を高めるための命令のスケジューリング制御部分はハードウェアに負担をかけ

ている．この流れを受け，CPUがマルチコア化されるとともに，命令レベル並列性よ

り粒度の荒い並列性であるスレッドレベル並列性 (Thread-Level Parallelism：TLP)が

注目されることとなる．並列性の抽出にはマルチスレッドライブラリや，高度なコン

パイラが用いられる．ライブラリを用いた場合，プログラム内の並列化できる部分を

明示的にスレッドの形で書き下す必要があり，プログラマに負担がかかる．一方，コ

ンパイラによる抽出はその精度に問題がある．よってTLPによるプログラム実行の高

速化もまた難しい状況であるといえる [2]．

これらはいずれもプログラム実行の並列化という方法で高速化を図るものであるが，

本研究はそれとはまったく異なる計算再利用という手法に着目する．

計算再利用には，ハードウェアによるものとソフトウェアによるもの，またその双

方によるものなど，様々なものが提案されている．専用のハードウェアを用いること

によりバイナリの変更無しに，既存のプログラムを実行できる区間再利用のモデルに

自動メモ化プロセッサというものが存在する．自動メモ化プロセッサは実行した関数

の入出力を表に記録しておく．再び同関数が呼び出されたときにその入力と過去に実

行した関数の入力とを比較し，一致すれば過去の出力を利用する [3]．

この自動メモ化プロセッサの既存モデルにはいくつかの問題点が存在する．一つは、

ベースアーキテクチャが単命令発行型プロセッサであるという点である．現在市場に

流通しているプロセッサは通常，パイプライン化されている．そのため，自動メモ化

プロセッサの実際的なパフォーマンスについて，既存モデルの評価結果だけでは十分

とはいえない．また，既存モデルは SPARCアーキテクチャを採用しており，そのシン

プルな命令セット，レジスタウィンドウ，ABI等の各仕様はハードウェアによるメモ

化を行う上で非常に都合が良い．逆説的に言うと，既存モデルは SPARCアーキテク

チャに非常に依存した実装となっており，他のアーキテクチャで既存モデル同様ハー

ドウェアによるメモ化を行うことが可能かどうかは未知である．以上の 2つの問題点

を解決するために，本研究では，スーパースカラ型ARMプロセッサをベースアーキ
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テクチャとした自動メモ化プロセッサを提案する．

以下，2章では本研究が扱う自動メモ化プロセッサの動作モデルを概説する．3章で

は，本論文の提案であるスーパースカラ型 ARMプロセッサをベースアーキテクチャ

とする自動メモ化プロセッサのモデルを述べ，4章で提案手法の実装手法について詳

細に説明する．5章でその評価を行う．そして最後の 6章において，結論を述べる．

2 自動メモ化プロセッサ

本章では，メモ化とそのハードウェア実装モデルの一つである自動メモ化プロセッ

サについて述べる．

2.1 メモ化

メモ化（Memoization）とは，関数呼び出しやループなどの命令区間において，そ

の入力と出力の組を記憶しておくことである．後に，再び同じ入力によりその命令区

間が実行されようとした場合に，過去に記憶された出力を再利用することで，命令区

間の実行自体を省略し，高速化を図ることができる．メモ化には，ハードウェアによ

るものやソフトウェアによるもの，またその双方を利用したものなど，様々なものが

提案されている．

ソフトウェアによるメモ化は，Huangらが，コンパイラに機能を追加することで，再

利用を実現する手法を提案している [4]．ソフトウェアメモ化は，メモ化可能な命令区

間を柔軟に決めることができるが，メモ化によるオーバヘッドが大きく，このオーバ

ヘッドを考慮したプログラミングが必要となる．一方で，ハードウェアによるメモ化

は，柔軟に対象区間を決定することができないが，ソフトウェアメモ化に比べ，オー

バヘッドは非常に小さい．ハードウェアメモ化は Sodaniらが，単命令を対象とした汎

用的な再利用を提案しており，その効果が確認されている [5]．

本研究で扱う自動メモ化プロセッサは，ハードウェアにより自動的にメモ化を行う

機構を備えている．自動メモ化プロセッサは，関数及びループの実行を省略すること

によりプログラムの実行の高速化を図る．

2.2 関数再利用

自動メモ化プロセッサにおける関数を対象としたメモ化の動作モデルを述べる．自

動メモ化プロセッサはまず，関数実行時にその入力と出力を表に記憶する．そして，再

び同じ関数が実行されるときにその入力を過去の入力と比較し，一致した時には対応
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図 1: 自動メモ化プロセッサ構成図

する出力をレジスタ，メモリに書き戻し，当該関数の実行を省略する．

自動メモ化プロセッサの構成図を図 1に示す．MemoTblは関数情報を記憶するRF，

関数への入力セットを記憶するRB，関数への入力セットのアドレスを記憶するRA，出

力を記憶するW1の 4つにより構成される．また，自動メモ化プロセッサはMemoTbl

に加え，関数への入出力を一時的に保存しておくためのMemoBufを備えている．

(図 2中 (1))に示すように，関数再利用は call命令から return命令までの命令区間

を再利用対象としてして扱う．ある関数への call命令が検出された際，その関数の先

頭アドレスが RF上に存在するか検索を行う．関数の先頭アドレスが存在した場合に

は，入力の一致比較を行うためにRB上の比較開始地点を得る．RBとRAを用いた入

力の一致比較 (再利用テスト)において，すべての入力が一致すれば，登録済みの出力

がW1から書き戻され，関数の実行は省略される．

もしRFに当該関数が見つからなかったりすべての入力が一致せず，再利用が行われ

なかった場合，関数を通常通りに実行しMemoBuf上に関数の入出力 (引数格納レジス

タ，及び局所変数以外のメモリ参照)を登録していく．当該関数の実行終了時，すなわ

ち return命令を検出した時，登録された内容をMemoTbl本体であるRF，RB，RA，
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図 2: 関数再利用とループ再利用

W1に登録する．

2.3 ループ再利用

次に，ループ区間を再利用対象とした場合を説明する．2.2で述べたように，call命

令検出から return命令検出までを再利用対象区間として認識することで，関数再利用

は可能となっている．同様に，どの命令からどの命令までがループ区間であるかを認

識することではじめてループ再利用が可能となる．ループは，一度後方分岐命令に到

達し，後方分岐が成立した後に，再度同じ後方分岐命令に到達してはじめて，それま

での命令列がループを形成していたことがわかる (図 2中 (2))．つまり，後方分岐命令

の分岐先から，再度現れる同一の後方分岐命令までの入出力をMemoBufに登録して

おくことで，関数同様にループ再利用が可能となる．

前項で述べた通り，関数再利用に必要な入出力は，引数格納レジスタ及び当該関数

の局所変数以外のメモリ参照である．一方，ループの再利用に必要な入出力は，ルー

プ内での全てのレジスタ及びメモリ参照である．これは，関数と異なりループには局

所変数が規定されないためである．

関数再利用では再利用が可能な場合，出力書き戻し後の復帰アドレスは必ず call命

令の次の命令 (厳密には遅延スロットがあれば，スロット分の命令後) のアドレスであ

る．しかし，ループ再利用では，分岐方向 (taken or not taken)によって復帰アドレス
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図 3: 多重再利用を実現するMemoBufの構造

は異なる．そのため，再利用適用時に復帰アドレスを得るために，ループ毎にRBに

分岐方向を記憶させておく必要がある．

2.4 多重再利用

一般的に，関数は関数を呼び出すことにより入れ子構造をとる．この入れ子構造に

ある関数を再利用可能とするようなMemoTblへの登録の仕組みを多重再利用と呼ぶ．

多重再利用時の登録の様子を以下に説明する．

図 3は多重再利用時において、入れ子構造の関数の入出力がどのようにMemoBuf

に登録されるのかを示している．図 3の右側半分は実行中のプログラムの関数の入れ



6

子構造を表しており，関数 fが関数 f sを呼び出し，関数 fは関数 f pに呼び出されて

いる．さて，再利用は行われず，関数 f sが通常実行される場合について考える．関

数 f sの処理が進むにつれ，MemoBufには関数 f sの入出力が登録されるが，関数 f s

の入出力の中で，大域変数や関数 fを呼び出した関数である f pの局所変数の読み書

きによるものは，関数 fの入出力でもあるため，関数 fの入出力としても登録する必

要がある．つまり，関数の入れ子構造において，入れ子の内側の関数の入出力は入れ

子の外側の関数の入出力となり得るということである．

このことから，多重再利用を実現するためにMemoBufはスタック構造をとってい

る．新たに関数が callされる度に，MemoBufにその関数の入出力を記録するためのエ

ントリを pushする．そして，return命令で関数の実行が終わると popし，その入出

力内容をMemoTblへ登録する．このように，関数呼び出しの入れ子構造をスタック

で表現する．当該関数の入出力が検出された時，その関数の入出力の記録を担当する

MemoBufエントリに入出力は記録される．そして次に，該当MemoBufエントリより

下に積まれているMemoBufエントリ各々に対して，入出力が記録するべき入出力な

のかの判断が行われ，該当エントリが管理する関数の入出力であると判断された場合，

その入出力は記録される．

2.5 入力値の検出と SPARC ABI

ある関数 fを再利用するためには，fの実行時においてその入出力を記憶しておく必

要がある．関数 fにおける大域変数，および関数 fを呼び出した関数の局所変数への参

照を入力，書き込みを出力として表に記録する．自動メモ化プロセッサは実行するプ

ログラムを SPARC ABI(Application Binary Interface)の規定に基づくと仮定するこ

とで，関数実行中におけるレジスタおよびメモリへのある参照，書き込みが，現在実

行している関数に対する入出力であるのか，そうでないのかを判断することが可能と

なっている．以降，SPARC ABIに基づき，自動メモ化プロセッサがどのように関数

の入出力を検出しているのかを説明する．

SPARCアーキテクチャ[6]では，レジスタウィンドウを規定している．レジスタウィ

ンドウにより，関数の引数の受け渡しを主記憶を介さずに行うことが可能となる．レ

ジスタウィンドウは図 4のような構成であり，以下の 4種類のレジスタが基本構成要

素となっている．なお，全ウィンドウから参照可能な globalレジスタは構成上図中に

記載していない．
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図 4: レジスタウィンドウ

globalレジスタ (%g0-7)

どの関数からも常にアクセス可能なレジスタである．

outレジスタ (%o0-7)

%o0-5は呼び出す関数への引数を受け渡すことに用いられたり，関数実行の作業用

に用いられる．また%o0，%o1は返り値を受け取るためにも用いられる．%o6(%sp)

はスタックポインタとして用いられる．%o7は関数呼び出しの際，戻り番地の格

納のために用いられる．

localレジスタ (%l0-7)

局所変数および作業用に用いられる．

inレジスタ (%i0-7)

%i0-5は関数が引数を受け取るときに用いられる．また%i0，%i1は返り値の格納

場所としても用いられる．%i6(%fp)はフレームポインタ，%i7は当該関数からの
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戻り番地の格納のために用いられる．

各ウィンドウは%i，%l，%oから成り，%iは隣接の%o，%oは隣接の%iと同一となっ

ている．

図 4において実行中のプログラムが#0のウィンドウを使用しているとする．非リー

フ関数 (関数内部で関数の呼び出しがある関数)が呼び出されたとき，save命令が実行

され使用するウィンドウは#1となり，関数の呼び出し前に使用していた%oが%iと

して扱われる事となる．関数の呼び出し前に使用していた%iと%lが使用不可能にな

るが，新たにウィンドウ#1内の%lと#2の%iでもある%oが使用可能となる．このよ

うに関数が呼び出される毎にプログラムがアクセス可能なレジスタ群はスライドして

ゆく．

さて，呼び出された関数は引数を#2の%i(#1の%o)を介して受け取る．つまり，非

リーフ関数が呼び出された時，%iへの書き込みがまだ行われていない状態で%iからの

読み出しが発生した場合，これを関数の入力と判断できる．また，%i0，%i1への書き

込みは出力と判断できる．一方，リーフ関数が呼び出されたときは，save命令は実行

されないため使用ウィンドウの変更ははない．そして，リーフ関数に与えられるレジ

スタは#0の%oのみとなる．結果，%oへの書き込みがまだ行われていない状態で%o

からの読み出しが発生した場合，これを関数の入力と判断できる．また，%o0，%o1

への書き込みを出力と判断できる．

このように，レジスタを介した引数の受け渡しの場合は，関数の入出力の検出を容

易に行うことができる．しかし，レジスタを介した引数の受け渡しは最大 6つまでし

か行えない一方，関数によっては 7つ以上の引数の受け渡しが存在する．7番目以降の

引数はレジスタではなく，スタックを介して受け渡しされる．

次に，主記憶参照時における関数の入出力の検出について説明する．SPARC ABI

に従って書かれたプログラムは以下の条件を満たす．

• %sp以上の領域のうち，%sp+0～63はレジスタ待避領域，%sp+68～91は引数待

避領域である．

• 構造体を返す場合，%sp+64～67に暗黙的引数として構造体へのポインタを格納

する．

• 7つ目以上の明示的引数は，%sp+92以上の領域に置かれる．

• OSがスタックサイズの上限として定めるLIMIT未満の領域に大域変数は置かれる．
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• %spは，LIMIT以下になることはなく，LIMIT～%spの領域は無効である．

これらの条件から，次のように，主記憶参照を伴う関数の入出力を検出できる．主

記憶参照される関数の入出力は大域変数と当該関数を呼び出した関数の局所変数との

二つに分けられる．ここで，現在実行中の関数を f，関数 fの呼び出し元の関数を f p

とする．まず，大域変数による入出力についてであるが，LIMIT未満のアドレスへの

読み書きが発生した時に，これを関数 fの入出力と判断できる．次に，関数 f pの局所

変数による入出力についてだが，一般に，関数 fの実行中において，%sp+92が fの

局所変数なのか f pの局所変数なのかの区別がつかない．このため，引数を 7つ以上

検出した関数呼び出しは再利用の対象外とし，関数 f呼び出し前の%sp+92を記憶し

ておく．関数 f実行時において，主記憶参照が記憶しておいた%sp+92未満の場合は，

関数 fの局所変数であるため関数の入出力と判断しない．一方，主記憶参照が%sp+92

以上ならば，関数 f pの局所変数であるため，関数の入出力と判断する．

2.6 入力値の検索

関数内には往々にして分岐が存在し，各分岐先ではそれぞれで次に参照する入力の

アドレスが違う場合がある．分岐先を決定する値が関数の入力であった時，次に参照

する入力のアドレスはそれより前の入力に依存しているといえる．このように，関数

の入力は，その入力の値により次に参照する入力のアドレスが決定されることが多い．

これを考慮に入れたMemoTblにおける関数の入力の記憶構造 (RB，RA)について述

べる．

RBは入力を記録する機構であり，RAは次に参照すべき入力の主記憶上のアドレス

を記録している．RBの各行はRAの各行と一対一に対応している．RBは親エントリ

を表す keyと，関数の入力とその入力に対するマスクを持つ．そして，対応する RA

は次に比較すべき入力のアドレスまたは，出力エントリを指し示すW1へのポインタ

を持つ．再利用テストが成功した時に，このポインタで参照されるW1の内容が出力

としてレジスタ，メモリに書き戻される．

図 5で入力の一致比較がどのように行われるのかを示す．key値のFFは最初の入力

であることを示しており，これに設定した key値と引数が格納されたレジスタの値で

RBの連想検索を開始する．RBのインデックス 00において，エントリの持つ keyの

値と入力の値が検索条件である key値およびレジスタの値と一致し，同行の RAから

次に参照するアドレスを得る．一致した RBのインデックスを keyとし，参照先の値
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図 5: MemoTblの検索手順

と一致するRB上のエントリを連想検索する．これを繰り返し，RAから得られるアド

レスがない (つまり，すべての入力の一致比較に成功した)時，RAから該当する出力

が格納されているW1へのポインタを得る．そして，このポインタを用いてW1を参

照し，書き戻すべき出力が取り出される．

このような入出力格納方式を取っているのには主に 2つ理由がある．1つは，RBを

CAM(Contents Addressable Memory)で構成していることに関係する．CAMは高速

な連想検索が可能であるため本手法に用いられている．一方で，その 1エントリの幅

に制限があるためすべての入力をCAMの 1エントリに納めることは不可能であり，分

割して納める必要があった．2つめは，RBのエントリを効率的に用いるためである．

ある関数への入力情報が，MemoTblに登録されている同関数への入力情報と途中ま

で同じであった場合，本格納方式では同じ部分に関しては重複登録を避けることがで

きる．
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2.7 オーバーヘッドフィルタ

さて，入力値の検索は，高速に連想検索可能な CAMを用いているといえども，そ

のオーバヘッドは大きい．また，再利用に関するオーバヘッドは入力値の検索に要す

る時間だけでなく，RBからキャッシュへの出力の書き戻しにかかる時間も存在する．

そのため，再利用によって得られる効果が小さいような短い命令区間については，削

減されるサイクル数よりも，再利用オーバヘッドの方が大きいという場合が存在する．

このような命令区間に対しては，計算再利用を適用しないようにするため，自動メモ

化プロセッサには再利用オーバヘッドを動的に評価し，それに基づいて入力値検索の

実施を決定する機構が備わっている．

自動メモ化プロセッサは直近の一定期間TにおけるRBへのエントリの登録回数N

を記録している．これらの値と当該命令区間の過去の省略ステップ数 Sから，実際に

削減できたステップ数は

N × (S − OvhR − OvhW ) (1)

として計算できる．なお，OvhR,OvhW はそれぞれ，過去の履歴より概算した，入力値

の検索によるオーバヘッドと，RBからキャッシュへの書き戻しオーバヘッドである．

また，再利用が行われなかった場合でも，入力値の検索によるオーバヘッドは存在す

る．このオーバヘッドは，

(T − N) × OvhR (2)

として計算できる．

このとき，発生したオーバヘッド式 (2)よりも削減できたステップ数式 (1)が大きい

ような命令区間は，再利用の効果が得られると考えられる．そこで，RFにいくつかの

カウンタを付加することによってこれらを記録し，それをもって上記のオーバヘッド

式を計算し，効果が得られないと判断された命令区間は再利用の対象とせず，RBへの

登録を行わない．

3 提案

3.1 既存モデルの問題点と提案

自動メモ化プロセッサの既存モデルにはいくつかの問題点が存在する．一つは、ベー

スアーキテクチャが単命令発行型プロセッサであるという点である．現在市場に流通

しているプロセッサは，動作周波数を向上させるために，通常，パイプライン化され

ている．一般的に，単命令発行型プロセッサに比べてパイプラインプロセッサは複雑
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なハードウェア構成をとる．そのため，現在メインストリームにあるプロセッサに自

動メモ化機構を搭載した場合，既存モデルの評価結果が示す通りのパフォーマンスが

得られるかどうかについては疑問が残る．また，既存モデルはSPARCアーキテクチャ

を採用しており，純粋なRISCである SPARCのシンプルな命令セット，レジスタウィ

ンドウ，関数呼び出し規約を含むABI等の各仕様は，ハードウェアによるメモ化を行

う上で非常に都合が良い．逆に言うと，自動メモ化プロセッサは SPARCアーキテク

チャに非常に依存した実装となっており，他のアーキテクチャで，既存モデルと同様

のハードウェアによるメモ化を行うこと可能かどうかは未知である．

そこで，スーパースカラ型プロセッサをベースアーキテクチャとするメモ化プロセッ

サのモデルを提案する．これによって，市場のプロセッサ事情に適合した，より現実

的な自動メモ化プロセッサのパフォーマンスの評価が可能となる．また，命令セット

アーキテクチャにはARM[7]を採用する．ARMは，SPARC同様RISCに分類される

が，SPARCに比べ複雑な命令を多数持つ．ARMを対象として自動メモ化プロセッサ

に基づいたハードウェアメモ化手法を構築できれば，より汎用的な自動メモ化プロセッ

サのモデルを構築できたといえる．

3.2 提案する自動メモ化プロセッサモデル

3.2.1 提案するメモ化の動作モデル

最初に，提案するスーパスカラ型ARMをベースアーキテクチャとするメモ化プロ

セッサの動作モデルについて述べる．本提案では関数のみを対象としたメモ化を扱う．

図 6に説明に用いるプログラム例とそれが実行された時のパイプラインの様子を示

す．プログラム中の四角で囲ってある部分は func内の命令列である．なお，説明の簡

単化のため，図例に示すベースアーキテクチャのパイプラインは，IF(命令フェッチ)，

ID(デコード)，EXE(命令実行)，RE(リタイア)のシンプルな構成を取っている．また，

キャッシュミス等によりパイプラインが stallすることがない，理想的な実行時の様子

となっている．

ではまず，提案するモデルの再利用成功時の動作を説明する．再利用が可能かどう

かを調べるために行う入力値の検索は，既存モデル同様に関数呼び出し命令が検知さ

れた時に開始される．パイプラインプロセッサをベースアーキテクチャとしている本

提案モデルでは，リタイアステージにて関数呼び出し命令がコミットされた時点で入

力値の検索は行われる．入力値の検索とは，論理レジスタ，及びキャッシュの値が該当

関数を過去に実行した時と同じものであるかどうかを比較することである．この比較
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図 6: 動作モデル:通常実行時

を正しく行うには，関数呼び出し命令より前の命令列による論理レジスタやキャッシュ

への書き込みが既に終了されている必要がある．関数呼び出し命令がコミットされて

いれば，それより以前の命令が終了していることが保証されるので，入力値の検索は

関数呼び出し命令がリタイアされたタイミングで行う．

図 7に提案するモデルの再利用成功時の様子を示す．先ほど述べたように，関数呼

び出し命令がリタイアされたタイミングで，入力値の検索が開始される (図 7中 (1))．

その後，入力値が過去の入力値と全て一致するのが確かめられ，再利用が適用可能で

あることが判明する (図 7中 (2))．関数の実行を省略するために，過去の関数実行時出

力をレジスタ，キャッシュに書き戻すのだが，その前にパイプラインのフラッシュを行

う (図 7中 (2)-(3))．すでにパイプラインに投入されている命令列は，再利用の対象で

ある関数内の命令列であり，無効化する必要があるためである．パイプラインのフラッ

シュ後，あらためて出力を書き戻し (図 7中 (3))，その後，後続命令をフェッチしてく

る (図 7中 (4))．このパイプラインのフラッシュによりバブルが発生することになる．
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図 7: 動作モデル:再利用成功時

再利用により削減可能なステップ数が大きければ，このバブルのペナルティによる性

能低下は相対的に無視できると考えられる．

次に，提案するモデルの再利用失敗時の動作の様子を示す．図 8がその様子であり，

実行するプログラム例は再利用成功時の例と同じである．まず，先程の例と同様に，

Retireステージにて関数呼び出し命令がコミットされるのを検知し，入力値の検索が

始まる (図 8中 (1))．レジスタ，キャッシュの値とRB内の値が一致せず，再利用の適

用が不可能なことが判明すると，その後は通常通り再び命令の実行を継続する (図 8中

(2))．

さて，高速化を達成するに当たって，図 8からもわかる通り，入力値の検索による

オーバヘッドが問題となる．既存モデルでもこのオーバヘッドは問題視されており，

オーバヘッドフィルタ (2.7節)等の対策が講じられてきた．ベースアーキテクチャを

スーパースカラ型プロセッサとしている本提案モデルでは，入力値の検索とパイプラ
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図 8: 動作モデル:再利用失敗時

インの実行を並行に行うことでこのオーバヘッドを削減できると考えられる．

図9に入力値の検索によるオーバヘッド削減モデルの動作例を示す．このように，入

力値の検索中に，関数内の命令列を並行に実行することで，再利用失敗時におけるオー

バヘッドの削減を行うことができる (図 9中 (1)-(2))．しかしながら，図 9は理想的な

動作の様子である．実際は，入力値検索のための Load要求とパイプラインで実行さ

れる命令からのLoad要求との衝突など考慮するべき点が多々あり，完全にオーバヘッ

ドを削減することはできない．詳細は 4.2節に譲る．

3.2.2 SPARC ABIとARM ABIがメモ化に与える影響

自動メモ化機構実装対象であるアーキテクチャのABIが定める関数呼び出し規約は，

ハードウェアによるメモ化モデルに大きな影響を与える．既存モデルがベースアーキ

テクチャとして採用している SPARCのABIと提案モデルが採用するARMのABI間

にある差について説明する．図 10に SPARC ABIが定める関数スタックフレームの構

造を示す．図は FuncAが FuncBを呼び出し，復帰するまでの関数スタックフレーム構

造の移り変わりを表している．SPARC ABIが定める関数呼び出し規約では，6つ目ま

での引数はレジスタに，7つ目以降の引数は関数呼び出し時の%sp以降に格納される．
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図 9: 動作モデル:オーバヘッド削減モデル

関数の入力とは，引数と大域変数，及び当該関数の呼び出し元関数の局所変数である．

ある関数実行中に，%sp+92以降のアドレスからの読み出しがあった場合，それが 7つ

目以降の引数読み出しであるのか，それとも当該関数を呼び出した関数の局所変数読

み出しであるのかを知ることはできない．つまり，%sp+92以降のアドレスから読み

出しがあった場合，それが当該関数の入力であるのか否かを判断することができない．

では，上記の問題を解決せずに，関数の自動メモ化を行った場合に起こる現象を図11

のプログラム例を用いて説明する．

引数を 7つ受け取る関数 FuncBをメモ化する時を考える．main関数から呼び出さ

れた FuncAにおいて，FuncBを呼び出す時のスタックの状態は図 12中 (1)のようにな

る．そして，MemoTblには図 12中 (2)のような形でメモ化される．次に，main関数

から直接呼び出される FuncBのスタックフレームの状態を考える (図 12中 (3))．この

時，FuncBの再利用のために入力値の比較が行われるが，この比較は間違ったもので

あり，誤った再利用の可能性がある．FuncAにおいての FuncB呼び出し時とmain関数

においての FuncB 呼び出し時では，スタックフレームの状態が異なるので，第 7引数
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図 10: SPARCの関数スタックフレーム

の比較時に本来比較すべき対象と異なるアドレスで比較してしまう．これは，引数の

アドレスを絶対番地形式で登録していることが原因である．スタックフレーム上の引

数のアドレスは関数コンテクストによって異なるので，%spからの相対アドレスとい

う形でメモ化を行うべきである．

では，引数が格納されている可能性のあるアドレス%sp+92以上の読み出しを%sp

からの相対アドレス形式でメモ化することを考える．この場合，FuncAにおける FuncB

のメモ化は図 12中 (2) のようになる．main関数における FuncBの入力値の比較はま

たもや間違ったものとなる．FuncBの第 7引数で受け取ったポインタの実体は絶対番

地形式で登録されるべきであり，これを%spからの相対オフセット形式でメモ化する

と，本来比較すべきアドレスと異なるアドレスで比較を行ってしまう．よってこれも
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¶ ³
1:int FuncA(int *A)

2:{

3: reuturn(FuncB(1, 2, 3, 4, 5, 6, &A));

4:}

5:

6:int FuncB(int a,int b,int c,int d,int e,int f,int *g)

7:{

8: return(a + b + c + d + e + f + g);

9:}

10:

11:main()

12:{

13: int m=7;

14: FuncA(&m);

15: int m=8;

16: FuncB(1, 2, 3, 4, 5, 6, &m)

17: return();

18:}µ ´
図 11: プログラム例 1

また誤った再利用が行われる可能性がある．

結局，入力値の比較を正しく行うには，引数のみ%spからの相対オフセット形式と

するべきである．しかし，前述の通りスタックフレーム上のどこまでが引数領域であ

るかということを実行時にバイナリから知ることは困難である．

さて，このような誤った再利用を避けるために，既存モデルでは主記憶読み出しは

全て絶対番地形式で登録することとし，7つ以上の引数を持つ関数のメモ化をしない

こととしている．引数が 6つ以下の関数しかメモ化できないが，%sp+92以上のアド

レスからの読み出しは全て呼び出し元関数の局所変数，つまり当該関数の入力と判断

できるので，上述のようなある主記憶読み出しが関数の入力かどうか判断できないと

いう状況を回避できる．

では，ある関数が 7つ以上の引数を受け取るのか否かをどのように判断しているの

かを説明する．先ほどの例で用いた FuncAが FuncBを呼び出す時を再び考える．まず，

6つの引数は%o0-%o5に格納され，最後の 1つはアドレス%sp+92にストアされる．こ
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図 12: FuncBのメモ化

のベースレジスタが%sp，オフセットが 92のストア命令実行を監視することで，7つ

目の引数の受け渡しがあったかどうかを判断することができる．

一方，ARM ABIが定める関数呼び出し規約による関数スタックフレームでは，引

数をどの位置に格納すべきかが明確に規定されていない．図 14に ARM ABIが定め

る関数スタックフレームの構造を示す．ARM ABIに含まれるAAPCS(Procedure Call

Standard for the ARM Architecture) [8] では，引数の受け渡しに関しては，4つ目ま

での引数はレジスタを用い，それ以上の引数は順次スタックに格納するべきという記

述がされている．

誤った再利用を避けるために，引数受け渡しにスタックが使われる場合，すなわち

ARMにおいては 5つ以上の引数を受け渡す場合では，SPARCでのメモ化同様に誤っ
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図 13: FuncBのメモ化 (%sp相対形式)

た再利用を避けるために，メモ化を行わない方法を考える．

FuncAが 5つの引数を受け取る FuncBを呼び出す時を考える (図 14中左の状態)．ま

ず，4つの引数は R0-R3(ARMで引数格納用に予約されているレジスタ)に格納され，

最後の 1つはスタックの一番上にストアされる．しかし，このスタックへのストアは，

FuncAが自身の局所変数をただスタックへ待避させただけである可能性がある．SPARC

ではベースアドレス%sp，オフセット 92のストアは引数受け渡しであると暗黙に定まっ

ていたので，局所変数のストアと判別できたが，ARMではこのどちらかを判断する

ことができない．

このように，SPARCをベースアーキテクチャとしている既存モデル同様に，ARM
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図 14: ARMの関数スタックフレーム

をベースアーキテクチャとして，既存バイナリを対象としたハードウェアによる関数

自動メモ化は困難である．

3.2.3 2つのメモ化形式モデル

以上に述べたように，SPARCとの関数呼び出し規約の違いから，ARMでは既存モ

デル同様の手法では関数の自動メモ化を行うことは難しい．そこで，これを解決する

ために，2つのメモ化形式モデルを考案した．一つは，コンテクスト固定メモ化形式と

呼ぶもので，関数が過去に呼び出されたときと同じコンテクストである状態でしか再

利用が行えないモデルである．もう一方は，コンテクストフリーメモ化形式と呼び，既

存モデル同様，関数コンテクストに依存しない再利用が可能なモデルであるが，既存

バイナリをそのまま実行することはできない．

ではまず，コンテクスト固定メモ化モデルを用いた場合の動作例を説明する．図 15

に説明に用いるプログラム例 2を示す．図 15中右 (2)の木は図 15中左 (1)のプログラ

ムの関数 fを実引数 1，2で呼び出した時の関数コンテクストの移り変わりを表してい
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図 15: プログラム例 2とその関数コンテクスト

る．説明の簡略化のため関数 hのみをメモ化対象とする．図 16に，各実行手法にお

いてプログラムが実行される様子を示す．横軸は時間軸を示し，色分けされたグラフ

は各関数の実行に費やされた時間を意味する．また，hに関しては何番目の呼び出し

であるのかを記載してある．図 16(b)はコンテキスト固定メモ化モデルによる再利用

の要すを示している．まず，fから呼び出された gからの 1度目の h呼び出し時に，h

はメモ化される (図 16(1))．その後，g内で再び hを呼び出そうとするが，先ほどの呼

び出し時にメモ化されているので，再利用により hの実行は省略される (図 16中 (2))．

その後，fにおいて hを呼び出そうとする．2度目の呼び出し同様に再利用により hは

実行省略できそうだが，本モデルではこの再利用を行わない (図 16(3))．hのメモ化は

fから呼び出された gという関数コンテクストで行われており，3度目のこの呼び出し

とは関数コンテクストが異なる (図 15(2))．本モデルでは関数コンテクストが固定され

た再利用しか許していないので，この再利用は失敗し，hは通常実行される．
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図 16: メモ化モデル毎のプログラム例 2実行時間

このように，コンテクスト固定メモ化モデルでは再利用適用場面が非常に限定され

るので，既存モデルに比べ，再利用率の低下が懸念される．

では次に，コンテクストフリーメモ化形式モデルでの動作例を述べる．図16中 (c)に

コンテクストフリーメモ化による再利用の様子を示す．図から分かる通り，コンテクス

ト固定メモ化では再利用できなかった3度目の関数hの再利用に成功している (図16(3)．

本モデルでは，このようにコンテクストに依存しない再利用が可能となっており，先

述のコンテクスト固定メモ化に比べて高い再利用率が期待できる．しかし，コンテク

ストに依存しないメモ化を行うためには，実行前にプログラム中に存在する各関数の

引数に関する情報をソースプログラムから抽出しておく必要があり，既存バイナリを

そのまま実行することはできない．

以上述べてきた両モデルの利点と欠点についてまとめると，以下のようになる．

コンテクスト固定メモ化

利点 既存バイナリがそのまま実行可能

欠点 コンテクストに依存した再利用しか行えない

コンテクストフリーメモ化

利点 コンテクストに依存しない再利用が行える

欠点 既存バイナリはそのまま実行不可能
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4 実装

本章では，提案手法の実装について説明する．まず，本提案手法で扱うベースアー

キテクチャの詳細を述べ，その後，そのアーキテクチャ上にどのようにしてメモ化機

構を実装するのかについて説明する．

4.1 ベースアーキテクチャについて

まず，命令セットアーキテクチャとして採用した ARMについて述べた後に，ベー

スアーキテクチャの具体的なハードウェア構成について述べる．

4.1.1 ARM命令セットの特徴

ARM命令セットはRISCに分類されるが，純粋なRISCである SPARC に比べると

複雑な命令を多数持つ．以下，いくつか特徴的なARM命令セットの主な特徴につい

て概説する．

条件実行

ARMでは全ての命令を条件付きとすることができる．条件は，各命令の先頭に

ある 4bitの条件コードと呼ばれる領域で指定する．これにより，即値オペランド

の指定領域等が大幅に削られてしまうが，分岐命令を削減することができるので，

コード密度の向上が期待できる．

多重ロード，ストア

1つのロード/ストア命令で最大 16× 4bytesのデータをロード/ストア可能な命令

が存在する．命令の下位 16bitsがロード先/ストア元のレジスタを意味する．アド

レスは指定したベースレジスタをインクリメントしていくことで求められる．連

続したメモリ領域へのアクセス (例えば，作業レジスタをスタックへ待避させる場

合等) が必要な場合，大幅にコード密度が向上する．

インライン・バレル・シフタ

バレル・シフタはある特定の bit数分だけデータをシフト可能なデジタル回路で

ある．ARMではこれをインライン (直列に)演算器に接続しており，オペランド

が演算器で処理される前にシフト処理を加えることが可能である．シフト処理の

後に加算を実行するといった，複雑な命令が 1命令で実行可能となる．

Thumb16bit命令セット

ARMはプロセッサコアを拡張しThumbとよばれる第 2の 16bit命令セットを追加

している．このためARMプロセッサは 16bit命令も 32bit命令も実行でき，16bit
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表 1: ARMの汎用レジスタ

レジスタ番号 使用用途

R0-R3 引数渡しレジスタ 1/作業レジスタ/返り値格納レジスタ

R4-R8 一時レジスタ

R9 一時レジスタ/静的ベースレジスタ

R10 一時レジスタ/スタック制限/スタックチャンク処理

R11 一時レジスタ/フレームポインタ

R12 ip(instruction pointer)/作業レジスタ

R13 sp(stack pointer) スタックフレームの最下部

R14 lr(link register)/作業レジスタ

R15 pc(program counter)

cpsr 条件コードレジスタ

spsr 条件コードレジスタの内容を待避するレジスタ

命令を用いることでコード密度を高める事ができる．

拡張命令

拡張命令拡張ディジタル信号処理（DSP）命令が標準的な命令セットに追加され

ている．そのため高速にDSP処理ができる．

以上あげたように，ARM命令セットはコード密度を向上させるために随所に工夫が

されている．これは，ARMがメモリ制限の厳しい組み込み用途に用いられるためで

ある．

4.1.2 ARMの論理レジスタ

ユーザモードでアクセス可能な論理レジスタを表表 1に示す．これは，ユーザモー

ドすなわちアプリケーション実行時に通常使用される保護モードにおいて，アクティ

ブなレジスタを示している．ユーザーモードでアクセス可能な論理レジスタは 18個あ

り，データレジスタが 16個，プログラムステータスレジスタが 2個ある．プログラマ

はR0-R15のレジスタを使用することができる．その中でもR0-R3の 4つのレジスタ

は関数の引数渡し及び返り値受取りに用いられる．それとは別に ARMプロセッサで

は特別な役割を担うデータレジスタが 3つある．それは R13，R14，R15のレジスタ

である．順にR13はスタックポインタ (sp)の格納場所であり，R14はリンクレジスタ

(lr)と呼ばれ，サブルーチンを呼び出す時にに現在のプログラムカウンタ (pc)を格納
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図 17: プログラムステータスレジスタ

し，サブルーチンからの復帰時に使用する.R15はプログラムカウンタ格納レジスタで

あり，プロセッサが次にフェッチするアドレスを保持する．

また，ARMにはプログラム・ステータス・レジスタというものがある．プログラ

ム・ステータス・レジスタはには cpsr(current program status register) と spsr(セーブ

ド・プログラム・ステータス・レジスタ)の 2つがある．spsrは cpsrを保存するため

に用いられる．一般的なプログラム・ステータス・レジスタの基本レイアウトを図 17

に示す. cpsrはフラグ用，ステータス用，拡張用，コントロール用の 4つのフィール

ドに分かれ，それぞれが 8bits幅である．拡張用フィールドとステータス・フィールド

は将来の使用に備えて予約されている．コントロール・フィールドには，プロセッサ・

モード・ビット，Thumbステート・ビット，割り込みマスク・ビットがあり．フラグ・

フィールドには条件フラグがある．プロセッサ・モードはどのレジスタがアクティブ

で，cpsrレジスタ自体へのアクセス権を持つかを決定する．プロセッサ・モードは特

権もしくは非特権モードのいずれかであり，特権モードでは cpsrすべてのフィールド

の読み書きが可能である．非特権モードの場合，cpsrのコントロールフィールドは読

み出しのみが可能である．ただし，条件フラグは読み出し書き込みが可能である．

プロセッサモードは合計 7つあり，6つの特権モード (アボート，高速割り込み要求，

割り込み要求，スーパバイザ，システム，未定義)と 1つの非特権モード（ユーザ）で

ある．プロセッサはメモリアクセスに失敗するとアボートモードになる．また，高速

割り込み要求モードと割り込み要求モードはARM プロセッサの 2 つの割り込みレベ

ルに対応する．スーパバイザモードは，リセット後のプロセッサモードであり，一般に
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図 18: バンクレジスタ

システムのカーネルが動作するモードでもある．システムモードはユーザモードの特

殊版で，cpsr への読み出し，書き込みを許容する．未定義モードは，未定義命令の実

行時のモードであり，ユーザモードはプログラムとアプリケーションの両方で使用さ

れるユーザアプリケーションが一般に実行されるモードである．また，図 18にレジス

タファイルを構成する 37個のレジスタを示した．このうち 20個のレジスタはプロセッ

サモードによってプログラムから隠される (図 18中の濃い灰色部分)．このようなレジ

スタをバンクレジスタと呼ぶ．図 18はユーザおよびシステムモード時を示しており，

プログラムは左端のレジスタ群以外にはアクセスすることはできない．ユーザモード

を除いたすべてのプロセッサモードでは，cpsrのモードビットを直接書き変えること

でプロセッサモードを変更することができる．またバンクレジスタはユーザモードの

レジスタと 1対 1に対応しており，プロセッサモードを変更すると，既存モードのバ

ンクレジスタと新しいモードのバンクレジスタが入れ替る．図 18には，割り込みモー
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ドで現れる新しいレジスタも示している．前のモードに戻るときに使用するレジスタ

である spsr(saved program status register)は，特権モード時しか変更できず，ユーザ

モードには存在しない．

4.1.3 ベースアーキテクチャのハードウェア構成

前節では，一般的なARMプロセッサの仕様について述べた．本説では，実際に提案手

法を実装するベースアーキテクチャ「OROCHI[9]」について詳しく説明する．OROCHI

はVLIW命令とARM命令を同時実行可能なスーパースカラ型プロセッサである．一

般に，プログラムが持つ ILPには限界があり，高性能なコンパイラを用いたとしても

VLIW命令内には多数のNOP命令が混入してしまい，プロセッサの使用率は低下して

しまう．そこでOROCHIは，NOP命令により空いている演算器に元 I々LPが期待でき

ないようなスレッド (例えばKernelスレッド)の命令を投入することにより，プロセッ

サ全体の使用率を向上させるということを意図して設計された．つまり，OROCHIプ

ロセッサはVLIW命令とARM命令それぞれ別に，命令フェッチ，デコード等を行う

フロントエンドを持ち，実行ステージを含むバックエンドは 1つというハードウェア

構成になっている．今回，提案手法を実装する上で，このVLIW命令用のフロントエ

ンドは必要ないので，無効化している．

図19にVLIW命令用のフロントエンドを除いたベースアーキテクチャのハードウェ

ア構成を示す．ベースアーキテクチャのパイプラインは全 19段で構成され，2次キャッ

シュは命令キャッシュと 1次データキャッシュに共有される．次に，各パイプラインス

テージについて簡易的に説明する．

IA(Instruction Address)

プログラムカウンタの計算を行う．

IF(Instruction Fetch)

命令キャッシュから命令をフェッチする．また，g-shareによる分岐予測を行う．

ARM-D(Arm-Instruction Decode)

ARM命令を高速に実行可能な内部命令に分解する．例えば，マルチ LD命令は，

複数の 4byteの LD命令に，乗算命令などは，複数の加算命令とシフト命令に分

解される．

HOST-D(Host-Instruction Decode)

条件実行命令を二命令に分解する．一方は，条件が真の場合に実行される命令であ

り，もう一方は条件が偽の場合の命令 (つまり何も実行せず，ディスティネーショ

ンレジスタが持つ値をパスするだけの命令)である．このように分解することで，
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図 19: ベースアーキテクチャのハードウェア構成図

条件実行に必要な条件フラグの値が定まっていない時点でも，命令の実行が可能

となる．最終的に，Retireステージで条件フラグが参照され，条件に合致する方

の命令はコミットされ，もう一方の命令は破棄される．

MAP/SCH(Register mapping/Schedule)

各命令のオペランドに対して，汎用レジスタ (EREG)と拡張レジスタ (IREG)で構

成される論理レジスタから，命令ウィンドウと物理レジスタを兼ねるRoB(Reoder

Buffer)へマッピングされる．また，同時に各命令のスケジューリングも行われる．

SEL/RD(Select and Read)

命令の発行 (Issue)を行うステージである．各演算ユニットからオペランドのバ

イパスが可能かどうか調べ，依存関係にあるオペランドを持つ命令の発行を制御

する．

IE(Instruction Execution)

ベースアーキテクチャは 5並列の実行ステージを持つ．また，本ステージの各ユ

ニットは前段に 5段の入力 FIFOを，後段に 5段の出力 FIFOを持っている．以

下，各ユニットについて記述する．

BRC 分岐予測の正誤を判定する．予測が誤っていた場合，パイプラインをス

トールさせ，正しい命令を再フェッチするよう信号を発行する．

SFM シフト演算を処理する．また，積和補助演算の処理も担当する．

ALU 加減算命令を処理する．
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EAG アドレス計算を処理する．また，積和補助演算の処理も担当する．

OP1 ロード，ストア命令を処理する．

WR(WriteBack)

RoBへの書き込み処理を行う．

RE(Retire)

先行命令がすべて完了した命令をRoB から論理レジスタへ書き戻し処理を行う．

なお，分岐予測ミス時等に実行再開をすみやかに行うために，命令がリタイアさ

れる順番は，分解前命令列と同じであることが保証されている．

本ベースアーキテクチャではARM命令をRISC型内部命令へ分解する．これは，本

ベースアーキテクチャのモデルが，異種命令混在実行を目指して設計されたプロセッ

サであるからである．また，命令分解を採用しているのは，ARM命令セットがRISC

設計でありながら，1命令で複雑な処理も可能な命令形態をとっていることも理由の

一つである．パイプラインで命令を効率よく実行するには，命令が常に同じサイクル

で実行されるほうが良いとされている．そのため，本モデルでは ARM命令を内部命

令に変換する手段をとっている．一方で既存の命令分解機構に，Intel社のNetburst機

構 [10]があるが，本モデルの分解機構は演算機をより単純化している．

前項では，一般的なARMプロセッサが持つ論理レジスタについて説明してきたが，

ベースアーキテクチャには，これらのレジスタに加えて，6個の拡張論理レジスタが

存在する．この拡張論理レジスタは，ARM命令分解後の内部命令が使用する論理レ

ジスタであり，この内部命令用のレジスタを IREG（Inplicit Register）と呼び．対し

てARMプロセッサで規定されるR0-R15までの汎用論理レジスタをEREG（Explicit

Register）と呼ぶ．IREGは，内部命令がデータを一時保存するために用いられる．

4.2 入力値検索のオーバヘッド削減手法の実装

ベースアーキテクチャをスーパースカラ型プロセッサとしたことで可能となった入

力値の検索によるオーバヘッド削減手法の実装について述べる．

図 20は関数 fが呼び出す関数 gの入力値検索が失敗に終わる時の様子を示してい

る．横軸は時間を意味し，3本のグラフは，上から (1)メモ化無しの通常実行，(2)通

常のメモ化モデルでの実行，(3)再利用オーバヘッド削減モデルでの実行における関数

呼び出し前後の様子を示す．まず，通常のメモ化モデルでの実行の様子について述べ

る．関数 f実行中に g呼び出し命令がRetireされると，全てのパイプラインステージ

を停止させる (図 20中 (1))．その後，入力の一致比較が始まる．この時，OP1ユニッ
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トからのロード/ストア要求をキャッシュコントローラが受け付けている場合，要求の

処理が完了するまで，入力値の一致比較はまだ開始されない (図 20中 (2))．要求の処

理が完了すると，入力値の一致比較が開始される．gの入力値検索は失敗に終わるの

で，結局入力値検索のかかった時間と，キャッシュコントローラのレディ待ち時間分

だけ，メモ化無しの通常実行より実行時間が増えてしまっている．

次に，再利用オーバヘッド削減モデルでの実行の様子について述べる．まず，g呼び

出し命令がRetireされると，RetireステージにRetire禁止シグナルが送られる．これ

は，入力値の一致比較対象のレジスタやキャッシュが上書きされるのを防ぐためであ

る (図 20中 (1))．通常のメモ化モデル同様に，OP1ユニットからのリクエストをキャッ

シュコントローラが受け付けている場合，リクエストを処理するまで，入力値の一致比

較は開始されない．一方，Retireステージ以外のパイプラインステージは動作してお

り，g内の命令は解釈実行されていく (図 20中 (2))．キャッシュコントローラがレディ

となると，以降キャッシュコントローラは入力値の一致比較のための読み出し要求の

みを受け付け，OP1ユニットからのロード/ストア要求を無視するようにする．この

ようにすることで，パイプラインに命令の解釈実行をさせながら，入力値検索を行い，

入力検索によるオーバヘッドを隠蔽する．しかし，Retireを禁止した状態なので，入

力値の一致比較対象が多かったり，キャッシュミスが多発した場合，Reorder Bufferに

空きが無くなり，stallが発生する．(図 20中 (3))．このため，どこまでオーバヘッド

を隠蔽できるかは，Reorder Bufferのエントリ数に依存することになる．

4.3 2つのメモ化形式モデルの実装

3.2.2，及び 3.2.3で述べたように，実行中のARMバイナリからは，スタックからの

読み出しが引数参照なのか呼び出し元関数の局所変数参照であるのかを判断すること

ができない．そのため，関数入力値を正しいアドレス形式で登録することができない．

その結果，既存モデル同様のメモ化手法では誤った入力値の比較が発生し，間違った

再利用が行われる可能性がある．これを回避するために提案した 2つのメモ化形式モ

デルの実装手法について述べる．

4.3.1 コンテクスト固定メモ化

誤った入力値の比較は，過去に関数をメモ化した時とコンテクストが異なる状態で

入力値の検索を行った場合に発生する．これを避けるために，コンテクスト固定メモ

化モデルは，関数のコンテクスト情報も関数の入力値として扱うことで，メモ化時と

異なるコンテクストにおける入力値検索を強制的に失敗させる．本モデルで扱う関数
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図 20: 入力値検索オーバヘッド削減時のプロセッサ状態

のコンテクスト情報は，具体的には関数開始時における sp(R13)の値である．ARMの

関数プロローグにおいて，関数内で扱われる局所変数を考慮に入れたスタックフレー

ムが確保される．そのため，spの値が過去に関数を実行した時と一致すれば，関数コ

ンテクストの一致が保証される．以下，図 21のプログラム例を用いて具体的な実装に

ついて述べる．

2.6節で述べたように，関数の入力アドレスは先行する入力値に依存する．そのため，

様々な入力パターンでメモ化された関数の入力値系譜は木構造で表す事ができる．コ

ンテクスト固定メモ化モデルでプログラム例 3(図 21) の関数 FuncBをメモ化した際に

行われる関数入力登録の様子を，木構造を用いて図 22中 (2)に示す．プログラム例 3

では 5つの引数をとる FuncBは FuncAにおいて 2回，mainにおいて 2回の計 4回呼び

出される．図 22中 (2) の各リーフ下の番号が何回目の呼び出しに対応しているかを示

している．また，FuncBが各関数コンテクストで実行される時の関数スタックフレー

ムを図 22中 (1)に示す．

1回目の FuncB呼び出しで，レジスタを介して渡される第 1引数-第 4引数までが順

に入力として登録される．次に，第 5引数はスタックを介して渡されるが，第 5引数を

入力として登録する前に関数コンテクスト情報である spの値を入力として登録する．

その後，第 5引数が入力として登録される．最後に，FuncB内で参照される eの実体

(main関数内のm) がアドレス 0xfff764で登録される．2回目呼び出しは，第 3，第 4
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¶ ³
1:int FuncA(int *A)

2:{

3: FuncB(1, 2, 3, 4, &A); //・・・1回目

4: FuncB(1, 2, 30, 40, &A); //・・・2回目

5: return(0);

6:}

7:

8:int FuncB(int a,int b,int c,int d,int *e)

9:{

10: return(a + b + c + d + *e);

11:}

12:

13:main()

14:{

15: int m=5;

16: FuncA(&m);

17: FuncB(1, 2, 3, 4, &m) //・・・3回目

18: FuncB(1, 2, 30, 40, &m) //・・・4回目

19: return();

20:}µ ´
図 21: プログラム例 3

引数が異なるので入力値検索に失敗し，メモ化される．第 3，第 4引数が異なるだけ

で，メモ化の過程は一回目の呼び出しと同じである．3回目の呼び出しは，1回目の呼

び出しで登録された入力系譜と第 1-4引数まで一致するが，次の spの値が一致しない

ので入力値検索は失敗に終わる．また 4回目の呼び出しも，2回目の呼び出し登録さ

れた入力系譜と第 1-4引数まで一致するが，次の spの値が一致しないので入力値検索

は失敗に終わる．

以上に述べたように，引数受取りなのか呼び出し元関数の局所変数なのか判断でき

ない領域 (関数開始時点における sp以上の領域)からの読み出しがあった場合，メモ化

機構は関数コンテクスト情報として spの値を関数入力に含める．これによって，以後，

同関数の入力値検索で関数コンテクストの一致比較が行われることになり，間違った

入力値検索を避けることができる．なお，sp以上の領域からの読み出しがない関数に

ついては，間違った入力値検索の可能性はない．本モデルで sp以上の領域からの読み
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図 22: コンテクスト固定メモ化モデルでの関数入力登録

出しがあった時にのみ，コンテクスト情報を入力系譜の木に挟む方法をとっているの

は，そのような関数についてはコンテクストに依存しないメモ化を行うためである．

4.3.2 コンテクストフリーメモ化

前節で扱ったコンテクスト固定メモ化モデルは関数コンテクストが異なる場合，強

制的に入力値検索を失敗させることで，誤った再利用を避ける．当然，関数コンテクス

トが過去と同じでないと再利用ができないため，コンテクストに依存しない再利用が

可能な既存モデルに比べ，再利用率の低下が懸念される．本節で扱うコンテクストフ

リーメモ化モデルは，誤った入力値検索を避けるために，静的なソフトウェア支援を

用いる．実行対象プログラム中の各関数が，スタックフレーム上のどの領域を引数受

け渡しに用いるのかという情報を，事前に実行対象プログラムから抽出しておく．こ

の抽出されたヒント情報を実行時に参照することにより，正しいアドレス形式で関数

入力値を登録し，間違った入力値検索を避ける．以下から，その具体的な実装手法に

ついて説明する．

まず，ヒント情報を抽出する方法を述べる．GNU gccにより実行対象プログラムの

ソースプログラムをコンパイルして生成されたアセンブリソースプログラムには，アセ
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図 23: コンテクストフリーメモ化モデルでの関数入力登録

ンブラやプログラマのための情報がコメントとして記述されている．このコメントをヒ

ント情報抽出に利用する．図23中 (2)は，実際にgccでコンパイルされたアセンブリソー

スプログラムの一部である．GAS(Gnu ASsembler)記法 [11]ではターゲットがARMの

場合，@がコメントアウト行を意味する．6行目から始まる関数 c expand asm operands

は，7行目の args = 12からスタックフレームの 12bytesの領域を介して引数を受け取

る関数であることが分かる．また，8行目の uses anonymous args = 0は本関数が可変

長引数をとる関数でない事を示している．もし，uses anonymous args = 1であれば，

その関数は可変長引数をとる関数である．このように，アセンブリソースプログラム

のコメントからヒント情報が抽出できる．ヒント情報の抽出と整形は自作の perlスク

リプトにより行う．

次に，実際にヒント情報を参照し，関数の入力値が登録される様子を前節でも用いた

図 21のプログラム例を用いて述べる．先程と同様に，FuncBがメモ化される際の入力

値登録を考える．まず，一度目の関数FuncBが呼び出された時に，ヒント情報が参照さ
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れRF及びMemoBufにキャッシュされる．以後，メモ化機構はこのキャッシュを参照す

ることによりヒント情報を得る．int型へのポインタである第 5引数のために，スタッ

クフレームが 4bytes使われることが分かる．第 1-4引数は前節のモデル同様に順に登

録される (図 23中 (1))．次に，第 5引数であるアドレス 0xfff700参照時に，参照アドレ

スが FuncB開始時の sp (図 22中 (1)左) +4(0xfff700 + 4 = 0xfff704)未満の領域である

ことから，メモ化機構はこれを引数であると正しく認識する．節 3.2.2で述べたように，

スタックを介して受け渡しされる引数は関数開始時点での spからの相対アドレス形式

で登録されるべきであり，呼び出し元関数の局所変数は絶対番地アドレス形式で登録

されるべきである．そのため，第 5引数はアドレス 0という形で登録される．最後に，e

の実体であるmain関数内の aが登録される．この参照は sp+4(0xfff700+4 = 0xfff704)

以上の領域であるので，メモ化機構はこれを呼び出し元関数の局所変数参照であると

正しく認識し，絶対番地形式で登録する．2度目の呼び出しも 1度目の呼び出し時と

同様に登録される．

3度目の呼び出し時の入力値検索では，レジスタを介して受け渡しされる第 1-4引数

の比較はこれまでどおり行われ，その後第 5引数の比較が行われる．現在の関数コン

テクストにおける関数開始時点の sp(図 22中 (1)右) +offset(0xfff760 + 0 = 0xfff760)

で第 5引数の格納アドレスは求められ，一致が確認される．このように，スタックを

介して受け渡しされる引数のアドレスは現在の関数コンテクストでの spに対してメモ

化時に計算した offsetを加えることで求められる．最後に eの実体参照の一致が確認

され，再利用が適用される．また同様に，4度目の呼び出しは 2度目の呼び出しと入力

が全て一致するので再利用が行われる．

以上述べてきたように，コンテクストフリーメモ化モデルではコンパイル時のコメ

ント情報から，各関数の引数が占有するスタック領域を抽出する．メモ化機構はこの

情報を実行時に参照することで，引数は正しい形式で入力値として登録され，間違っ

た入力値検索は避けられる．

4.4 メモ化に必要な主な追加ハードウェアについて

本節では，メモ化に必要な追加ハードウェアについて述べる．図 24に提案するモデ

ルのハードウェア構成を示す．MemoTbl及びMemoBufの基本的な構造は既存モデル

に準ずるものとする．
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図 24: 提案モデルのハードウェア構成

4.4.1 関数の入出力登録，及び入力値検索開始ユニット

入力値の検索の開始タイミングでは，比較対象の値がストアされていることを保証

する必要があるため，関数呼び出し命令がRetireされた時点としていることは，以前

述べた．また，関数呼び出し命令のRetire時に後続する命令のRetireが可能であった

としても，入力値を上書きしてしまう可能性があるので，後続命令のRetireはキャン

セルされる．

関数の入出力登録のタイミングもまた，入出力の原因となる命令がRetireされた時

点である．命令がRetireされるより前に入出力の登録を行うと，分岐予測ミスなどで

実行された命令がキャンセルされた場合，それに応じてMemoBufに登録した入出力

をキャンセルする必要があり，ハードウェアが複雑となってしまうためである．

以上のように，関数の入出力登録，及び入力値検索開始ユニットは，Retireステー

ジを拡張することで実装される．
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必要な情報 リタイア時に得られる情報

アドレス 値 アドレス 値

入力 R0 0x1000 R0 N/A

R1 0x2000 R1 N/A

出力 0x2004 0x1000 0x2004 0x1000

表 2: 関数の入出力登録情報

図 25: メモ化用パイプラインレジスタ

4.4.2 メモ化用パイプラインレジスタ

前項で述べた通り，関数の入出力登録はRetireステージで行われる．しかし，入出

力情報はRetireステージに至るまでに失われてしまうものが多い．関数の入出力情報

とは，関数内で読み書きされた値とアドレスの組である．

今、ある関数が 2つの引数を受け渡されて (R0に 0x1000，R1に 0x2000)呼び出され

たとする．そして，関数呼び出し直後に str R0， [R1 #4]という命令が実行された場

合を考える．この命令による関数入出力は表 2に示す通りである．この命令がRetire

される時点でのパイプラインレジスタ及びReorder Buffer からは 2つの入力の値が失

われている．これは，通常この命令をRetireするには出力先のアドレスと値のセット

が必要であり，入力オペランドに関する情報は必要でないためである．

そこで，ソースオペランドの値を Retireステージまで伝播させるために，図 25に

示すように，メモ化用パイプラインレジスタを追加する．ソースオペランドの値は，

DISP/RD(Dispatch & Read)ステージでは物理レジスタ読み出し，論理レジスタ読み

出し，WR(Write)ステージからのバイパス，及び RE(Retire)ステージからのバイパ
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図 26: ARMの関数呼び出し，復帰コード

スによって供給され，実行ステージでは前 cycleの実行ステージからのバイパスにより

供給される．そして，実行ステージ以降はソースオペランドの値は破棄され，後段に

伝播されない．つまり，実行ステージ以降からリタイアステージまでソースオペラン

ドの値を伝播させるパイプラインレジスタを追加すれば良い．

4.4.3 関数呼び出し，復帰検知デコーダ

関数をメモ化するためには，関数の呼び出し及び復帰を検知する必要がある．既存

モデルが採用している SPARCのABIでは関数呼び出しは call命令，復帰命令は ret命

令と規定されている．そのため，call命令と ret命令の実行を監視することにより，メ

モ化対象区間を特定している．

一方，ARM ABIでは関数呼び出し及び復帰に特定の命令を使用すべきであるといっ

た規定はない．関数呼び出し命令としてbl(branch and link)命令が存在するが，関数呼

び出し時には必ずしもこの命令を用いなければならないわけではない．図 26にARM

の関数呼び出し，及び復帰コードを示す．このように，ARMの関数呼び出し，復帰

コードは多岐に渡るので，既存モデル同様に単純に特定の命令を監視するだけでは，

メモ化対象区間を特定することができない．そのため，メモ化対象区間特定のために，

既存モデルに比べ複雑な順序回路を用いる必要がある．

関数呼び出し，復帰を検知するために，デコードステージ (ARM-D及びHOST-D)

とリタイアステージに，関数呼び出しと復帰検知回路，及びパイプラインレジスタを
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図 27: ARMの関数呼び出し，復帰デコーダ

図 28: 関数呼び出し，復帰検知アルゴリズム

図 27に示したように追加する．本機構は以下のように動作する．まず，デコードス

テージの復帰検知回路 (M1-D,M2-D)はプログラムカウンタを上書きする命令を監視

する．検知された命令が bl命令ならば，関数呼び出し命令であるとリタイアステー

ジまでパイプラインレジスタを伝播させて伝えられる．その他のプログラムカウンタ

上書き命令である場合，プログラムカウンタを上書きするソースオペランドレジスタ

を調べる．ソースオペランドレジスタが関数復帰アドレスを保持する lr(リンクレジス

タ)であるならば，検知された命令は関数復帰命令であると認識する．そうでない場
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合，直前の命令を調べ，それが関数復帰アドレスを待避する命令 (mov lr，pc等)であ

れば，検知された命令は関数呼び出し命令であると認識する．これら全ての条件に当

てはまらない命令はただの分岐命令であると認識する．なお，関数プロローグにおい

てスタックに待避された関数復帰アドレスを，関数エピローグにおいてロード命令に

より直接プログラムカウンタを上書きして関数復帰が行われる場合がある．このよう

な場合にも正しく関数復帰を検知するために，関数プロローグにおいて関数復帰アド

レスの待避先アドレスを記憶しておく．プログラムカウンタを上書きするロード命令

実行時に，ロードアドレスと記憶しておいたアドレスとを比較し，一致すれば関数復

帰命令であると認識する．この比較は，前項で述べたパイプラインレジスタにより伝

えられたソースオペランドを用いて，リタイアステージの復帰検知回路 (M3-D)にて

行われる．以上で述べた関数呼び出し，復帰検知デコーダのアルゴリズムをまとめる

と図 28のようになる．

では次に，より具体的に，関数復帰命令 (図 26中 (1))が本機構により検知される様

子を述べる．命令「ldmia sp!， {r4,r5,r6,pc}」のデコード時に検知デコーダは，その
命令が関数呼び出し，分岐及び関数復帰のいずれを意味しているのかをパイプライン

レジスタを伝播させてリタイアステージに通達する．リタイアステージでは，対象の

命令は分解，実行済みであり，どのアドレスから読み込まれてきた値でプログラムカ

ウンタが上書きされたのかがわかる (4.4.2節参照)．関数プロローグ中にリンクレジス

タの値がスタック上に待避された場合，本機構はそのアドレスを記憶している．この

アドレスとプログラムカウンタを上書きしたアドレスを比較し，一致した場合この命

令は関数復帰命令であると判断される．

5 評価

スーパスカラ型プロセッサOROCHIをサイクルベースでシミュレーションするOsim

上に提案手法を実装し，その評価を行った．

5.1 評価環境

評価時の各パラメータを表 3に示す．ベンチマークプログラムとして，stanfordと

SPEC95 INTを gcc-4.1.1(-O2 -msoft-flaot -march=armv4) によりコンパイルし，スタ

ティックリンクにより生成したロードモジュールを用いた．
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表 3: 評価パラメータ

A1 cache miss penalty 8 cycles

size 16 Kbytes

line size 64 bytes

way数 4 ways

L1 cache miss penalty 8 cycles

size 32 Kbytes

line size 64 bytes

way数 4 ways

L2 cache miss penalty 40 cycles

size 2 Mbytes

line size 64 bytes

way数 4 ways

pipeline 命令フェッチ (IF) 1 命令/cycle

デコード (ID) 2 命令/cycles

命令分解能 (AD) 4 内部命令/cycle

命令分解能 (HD) 4 内部命令/cycle

レジスタマッピング (MAP) 4 内部命令/cycle

命令発行 (SEL/READ) 4 内部命令/cycle

命令実行 (EXE) 1 内部命令/cycle

物理レジスタ書き込み (WR) 1 内部命令/cycle

論理レジスタ書き込み (RE) 4 内部命令/cycle

Reorder buffer 32 entry

CAM size 4 Klines

line size 64 bytes

入力値検索コスト Register 1 cycle

L1 cache 2 cycle
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図 29: 評価結果:stanford

5.2 結果-stanford

図 29に stanfordベンチマークソフトによる評価結果を示す．横軸がプログラム名を

示し，縦軸はメモ化無しの通常実行を 1として正規化した実行時間を示している．各

実行プログラム毎の 5本のグラフは左から SPARCをベースアーキテクチャとしてい

る既存モデル (以下，S), コンテクスト固定メモ化モデル (以下，CD), コンテクストフ

リーメモ化 (以下，CF)，コンテクストフリーメモ化+入力値検索オーバーラップモデ

ル (以下，CFO)を示す．凡例について説明する．まず，既存モデルの凡例から述べる．

r cycleがプロセッサ実行時間，L1 miss，L2 missはそれぞれL1，L2キャッシュミスペ

ナルティを，Win missはレジスタウィンドウミスペナルティを意味する．rtest tcycle，

rtest mcycleは入力値の比較にかかった時間を示し，順にレジスタと CAMとの比較，

キャッシュとCAMとの比較時間を意味する．次に，提案モデルの凡例を述べる．r cycle

はプロセッサ実行時間とキャッシュミスペナルティを意味する．rtest tcycle,rtest mcycle

は既存モデルと同じく入力値の比較に必要な時間を示す．reuse stallは再利用適用時

に発生する stallによるペナルティを，reuse pendingはキャッシュコントローラが busy

で入力値検索開始が遅延した時間を意味する．
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(CD)では平均 5%，FFTにおいて最大 37%の高速化を確認した．(CF)では平均 8%，

Puzzleにおいて最大 48%の高速化を確認した．(CFO)では平均 5%，Puzzleにおいて

最大 44%の高速化を確認した．FFTを除いて，再利用による実行時間の削減率に関し

て，既存モデルと同様の傾向を示していることがグラフから読み取れる．FFTでは，

既存モデルに比べ提案モデルが大幅な高速化を達成している．これは，既存モデルは

浮動小数点演算ユニットを備えているが，提案モデルにはそれがなく，ソフトウェア

浮動小数点ライブラリを用いているためである．FFTは浮動小数点演算を多用するプ

ログラムであり，提案モデルでは，この浮動小数点演算全てがライブラリ関数呼び出

しとなる．結果，既存モデルに比べて再利用対象区間が増加し，実行サイクル数の大

幅な削減につながった．

Towersと FFTにおいて，プロセッサ実行時間の削減率は高い．しかしながら，再

利用適用時に発生する stallの影響から，プログラム全体の実行時間は大幅に上昇して

しまっている．図 30，図 31にTowersと FFTにおける再利用状況を示す．横軸は再

利用が行われた関数を意味し，縦軸は再利用により削減できた平均 cycle数を示してい

る．なお，この平均 cycle数は再利用オーバヘッドによるペナルティを 0として算出し

ている．図からわかる通り，どちらのプログラムも実行ステップ数の非常に小さい関

数が再利用されている．再利用適用時に発生する stallは，当然一回の再利用毎に発生

するので，このような再利用特性を持つプログラムでは，再利用による高速化の恩恵

を受けるのは難しい事が分かる．

入力値検索のオーバヘッド削減により (CF)に比べて，高速化が期待できる (CFO)

であるが，実行時間の平均削減率は (CF)やに比べて悪くなっている．これは，(CFO)

ではロード命令及びストア命令の発行に際して，実行ステージからのオペランド供給

バイパスが使えないことに起因する．再利用機構は関数呼び出し命令のリタイアを検

知すると，以降入力値検索が終了するまで，キャッシュコントローラを独占的に使用

する．これは，ベースプロセッサ側から見ると，突然キャッシュアクセス不能になり，

後段からのバイパスを期待して発行済みの命令がバイパスを受け取れなくなる場合が

ある．そのため，(CFO)では，ロード命令及びストア命令は発行ステージで論理レジ

スタ及び物理レジスタからオペランドが読み出せない限り発行されない．これは，パ

イプラインの使用効率を大きく低下させるものである．そのため，入力値検索のオー

バヘッド削減による性能向上が打ち消されてしまっていたり，再利用がほとんど適用

できないプログラムにおいては，メモ化無しの通常実行に比べても著しく性能が低下

している．
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図 30: Towersにおける再利用状況

5.3 結果-SPEC CPU95 INT

図32にSPEC CPU95 INTベンチマークソフトによる評価結果を示す．グラフの読み

方は上述の stanfordベンチマークのものと同じである．(CD)では平均 1%，147.vortex

において最大 12%の高速化を確認した．(CF)では平均 2%，147.vortexにおいて最大

17%の高速化を確認した．stanfordベンチマーク同様 SPEC95 INTベンチマークに

おいても，再利用による実行時間の削減率は既存モデルと同様の傾向を示している．

147.vortexにおいて既存モデルに比べ提案モデルの実行 cycle数に若干の上昇がみられ

るが，これは既存モデルと提案モデルのベースアーキテクチャの違いによるものと考

えられる．例えば，既存モデルがベースアーキテクチャに採用している SPARCの整

数乗算命令に比べ，本提案モデルが採用しているベースアーキテクチャの ARMの整

数乗算命令は，非常に実行が遅い．また，上述したように，既存モデルは浮動小数点

演算ユニットを備えているが，提案モデルにはそれがなく，ソフトウェア浮動小数点

ライブラリを用いているため，浮動小数点演算実行に非常に時間がかかる．

全てのプログラムにおいて，再利用適用による stallの影響はあまり見られない．特
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図 31: FFTにおける再利用状況

に再利用効果の高い 147.vortexの再利用状況を図 33に示す．グラフの読み方は図 29

と同じである．図から，147.vortexでは再利用による平均削減 cycle数が比較的大きい

ものが多いのが分かる．このため，再利用適用時に発生する stallの影響が相対的に小

さくなっているのだと考えられる．

5.4 考察

stanfordベンチマークおよび SPEC95 INTベンチマークにおいて，再利用率は既存

モデルにほぼ等しい結果を得ることができた．しかし，再利用オーバヘッドを含めた

プログラム全体の実行 cycle数は一部のプログラムで大幅に上昇してしまっている．

入力値の検索後，再利用可能なことが分かると，すべてのパイプラインレジスタを

フラッシュした後に後続区間の命令をフェッチしてくるので，再利用適用時には stallが

発生する．この stallが一部のプログラムにおいて実行 cycle数の大幅な上昇を引き起こ

している．stallが実効性能に与える影響はプログラムの特性によって異なる．stanford

ベンチマークのTowersや FFTのように，再利用率が高いプログラムであっても，再
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図 32: 評価結果:SPEC CPU95 INT

利用一回当りの削減 cycle数が小さいものでは，一回の再利用毎に発生する stallによ

るペナルティが相対的に大きくなる．これにより，プログラム実行全体では再利用率

に見合った高速化を達成する事ができていない．一方で SPEC95 INTベンチマークの

147.vortexのような再利用一回当りの削減 cycle数が大きいものでは，再利用による

stallの影響は相対的に軽微となり，既存モデル同様の再利用効果が達成できていると

考えられる．

ロード命令及びストア命令のオペランド供給バイパスが使えないため，性能低下を

起こしている (CFO)であるが，今後，バイパス使用不能の期間を命令発行ステージで

関数呼び出し命令を検知した時点から入力値検索終了までの間のみというように限定

することで，性能の向上が期待できる．

6 おわりに

自動メモ化プロセッサは，メモ化をハードウェアにより自動的に行い，プログラム

実行の高速化を達成する．本モデルには，単命令発行型プロセッサをベースアーキテ

クチャとしている点と，SPARC命令セットアーキテクチャに依存した実装である点の
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図 33: 147.vortexにおける再利用状況

2つの問題点がある．本研究では，この 2つの問題点を同時に解決することを目的に，

スーパースカラ型ARMプロセッサをベースアーキテクチャとした自動メモ化プロセッ

サモデルを提案した．SPARC ABIとARM ABIが定める関数呼び出し規定の違いか

ら，既存バイナリを実行可能であり，かつ既存モデルと同様の再利用率を維持するこ

とは困難であることが分かった．そこで，既存バイナリを実行可能であるが，ある程

度の再利用率が低下するコンテクスト固定メモ化モデルと，既存バイナリの実行は不

可能であるが，既存モデルと同等の再利用率が期待できるコンテクストフリーメモ化

の 2つのメモ化モデルを考案した．両モデルをサイクルベースのシミュレーションに

より評価したところ，コンテクスト固定メモ化モデルでは，SPEC95 INTベンチマー

クで平均 1%，最大 12%の高速化を，コンテクストフリーメモ化モデルでは，SPEC95

INTベンチマークで平均 2%，最大 17%の高速化を達成し，その有効性が確認できた．

また，パイプラインを持つプロセッサにハードウェアメモ化機構を搭載する上で必要

な追加ハードウェアや，再利用適用時に発生する stall等のハードウェアによるメモ化

に関する新たな知見を得ることができた．
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今後の課題としては，loop区間を対象とした再利用がまずあげられる．次に，オー

バヘッドフィルタやキャッシュの書き換え検知による入力値検索削減手法等の既存モ

デルに実装済みの拡張を本モデルで評価することである．特に，オーバーヘッドフィ

ルタは既存モデルそのままではなく，既存モデルには存在しなかった再利用適用時の

stallを考慮に入れたモデルを考える必要がある．
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