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第1章

序論
充足可能性問題 (SAT問題)は論理式を真にする変数への真偽の割り当
てを求める問題である． SAT問題は形式的検証問題 [11]やスケジューリ
ング [12]などに幅広く 応用されるが， その実応用問題は数百万変数， 数
千万節を含む． これまでに SAT問題を高速に解く ためにさまざまな手法
が提案されてきた ( [16] [17] [18] [19]． ここでは一部のみを挙げる )．
大規模な問題をより 高速に解く ための一般的な手法として， 1.処理手
順の工夫による計算量の削減， 2.アルゴリ ズムの並列化， 3.外部メモリ ア
クセスの最適化などがある． 1. の処理手順の工夫による計算量の削減は，
各処理に対しより 効率の良いアルゴリ ズムを採用することや， 与えられ
たハード ウェア資源のもと途中結果の一時保持や再利用などを最大限行
う ことなどである． 2.のアルゴリ ズムの並列化はスーパーコンピュータ
やクラスタなどのマルチプロセッサを使用する方法とシングルプロセッ
サ (マイクロプロセッサ， GPU， FPGAなど )のマルチコアを使用する方
法とに分けられる． 各プロセッサに対して外部メモリ が付与されており ，
マルチプロセッサにおいては複数のプロセッサがそれぞれの外部メモリ
に独自にアクセスすることができるのに対し ， シングルプロセッサ内の
マルチコアでは一つのメモリ が共有される． マルチプロセッサにおける
高速化においても ， シングルプロセッサの性能を最大限使用するための
並列化手法は有効である． 3. のメモリ アクセスの最適化は， メモリ アク
セスがボト ルネックとなり やすい大規模な問題における高速化において
重要である． なぜならば， データ転送幅がプロセッサの処理性能に比べ
低く ， またランダムアクセス時にメモリ アクセス遅延による待機状態が
発生するためである．
本論文では大規模な SAT問題の実応用問題に対する， FPGAを用いた

SATプリ プロセッサの高速化手法について述べる． SATソルバが実応用
問題を高速に解きやすく なるよう問題規模を削減するなど， 問題を改変
するために SATプリ プロセッサ [23] [39] [38]が用いられる． 最新の SAT

ソルバ [17] [18] [19]において， SATプリ プロセッサが SATソルバに組み
込まれており ， その重要度は高まり つつある． SATプリ プロセッサを高
速化することにより ， 全体の計算時間を減らすことができ， またより 多
く のアルゴリ ズムを適用することができる． SATプリ プロセッサで用い
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られる多く のアルゴリ ズムは高い並列性を持つため， 専用ハード ウェア
を構築しそれらのアルゴリ ズムを並列に適用することで大きく 高速化す
ることができる． しかし ， それらのアルゴリ ズムは複雑なメモリ アクセ
スを必要とし ， 単純な実装やGPUでは十分な高速化を行うことができな
い． 大規模な実応用問題に対する SATプリ プロセッサの高速化のために
は， アルゴリ ズムの並列化と共にメモリ アクセスの最適化が必須である．
本論文ではアルゴリ ズムの並列化の他いく つかのメモリ アクセス最適化
手法を適用し ， SATプリ プロセッサの高速化を目指すとともに， ハード
ウェアを用いた SATプリ プロセッサの高速化におけるメモリ アクセス最
適化の有効性を評価することを目的とする．
本論文では二つの SATプリ プロセッサ SatELiteと Unhidingの FPGA

を用いた高速化手法について述べる．
SatELite [38]は現在広く 使われている SATプリ プロセッサである． 節
の包含関係による節とリ テラルの削除と ， 節のマージによる変数の削除
を行う ． このアルゴリ ズムは高い並列性を持ち， FPGAを用いて高速化
を行いやすい． またデレファレンスを除き多く のメモリ アクセスを連続
で行うことができる． このため， 節を格納するキャッシュメモリ やレジス
タを用意することで， メモリ アクセス遅延の発生を減らすことができ， 非
常に高い高速化率を達成することが期待できる．
Unhiding [39]は比較的最近開発された SATプリ プロセッサであり ， リ
テラルの依存関係を元に節とリ テラルを削除する． このアルゴリ ズムは
リ テラルの依存関係の検出と単純化に分けることができる． リ テラルの
依存関係の検出においては， リ テラルの依存関係を木構造として扱う た
め， その木構造を構築するために多く のメモリ アクセスがランダムとな
る． この処理では次に読み込むべきリ テラルを事前に決定することがで
きないため， 読み込み順序を最適化することができない． また FPGAの
内部メモリ は小さく ， 探索を並列に行う こともできない． そのため， リ
テラルの依存関係の検出の高速化はそれほど期待することができないと
考えられる． 単純化においても ， 節に含まれるリ テラルのタイムスタン
プを読み込む必要があり ， ランダムアクセスを必要とする． しかし ， こ
の処理では次に読み込むべきタイムスタンプを事前に決定することがで
きるため， 読み込み順序を最適化することができる． 読み込み順序の最
適化としてバンクインタリ ーブを行い， アクセス遅延による待機時間の
発生を減らすことにより 十分な高速化を行う ことが期待できる．
この二つのプリ プロセッサの高速化を通して， これまで FPGAによる
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高速化がほとんど行われていない， 外部メモリ への参照が頻繁に行われ
るよう な大規模な問題の高速化に対しても ， 問題の特性に応じた並列化，
メ モリ アクセスの最適化を行う ことで， 数倍から数十倍の高速化が実現
可能であることを示す．
本論文の構成はまず第 2章にて SAT問題と SAT問題を解く ためのアル
ゴリ ズムを紹介し ， SATプリ プロセッサについて解説する． 第 3章では
ハード ウェア SATソルバの先行研究と本 SATプリ プロセッサシステムの
概要を述べる． 第 4 章では SatELiteの高速化手法について， 第 5章では
Unhidingの高速化手法について述べる． 最後に第 6章にて本論文のまと
めと今後の展望を述べる．
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第2章

SAT問題と SATプリプロセッ サ
本章ではまず SAT問題について解説し ， 次に SAT問題を解く ために用
いられる SATソルバと ， SATソルバにおいて用いられる SATプリ プロ
セッサについて述べる． これまでに多く の SATソルバとそのアルゴリ ズ
ムが開発されてきた． 近年これに加え， SAT問題をより 高速に解く ため
に SATプリ プロセッサの研究が進んでいる．

2.1 充足可能性 (SAT)問題
充足可能性問題 (satisfiability problem， SAT問題)は組合せ最適化問
題としてよく 知られる問題であり ， 論理式 F (x1, x2, ..., xn)を真とするよ
う な変数 (variable)への真偽の割り 当てを求める問題である． 一般に F

は乗法標準形 (conjunctive normal form， CNF )で表される． CNFは節
(clause)同士の連言であり ， 節はリテラル (literal)同士の選言である． リ
テラルは変数の肯定か否定である． 以下の CNFで表現された論理式 (Ci

は節であり C1， C2 と C4は 2つのリ テラルを含み， C3は 3つのリ テラル
を含む)において， {x1, x2, x3} = {1, 1, 0}とすると F は真となる． F を
真とする変数への割り 当てが存在する時 F は充足可能であるといい， 変
数への割り 当てが存在しない時 F は充足不能であるという ．

F (x1, x2, x3) = C1(x1, x2, x3) ∧ C2(x1, x2, x3)∧

C3(x1, x2, x3) ∧ C4(x1, x2, x3)

C1(x1, x2, x3) = x1 ∨ x2

C2(x1, x2, x3) = x2 ∨ x3

C3(x1, x2, x3) = x1 ∨ x2 ∨ x3

C4(x1, x2, x3) = x1 ∨ x3

節に含まれるリ テラル数を節の長さと呼ぶ． 長さ Lの節を L-リテラル
節と呼び， 特に長さ 1の節を単位節 (unit clause)と呼ぶ．
SAT問題は形式的検証 [11] [13]， プラニング問題やスケジューリ ング
の最適化 [12]などに応用することができる．
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形式的検証は形式手法を使用して， ハード ウェアやソフト ウェアが仕様
を満たすかどうかを検証することでその信頼性を高める手法である． SAT
問題を利用した代表的な形式的検証手法として， 有界モデル検査 (Bounded

Model Checking) [13]がある． 有界モデル検証はそのシステムの各ステッ
プを論理式として表し ， その充足可能性を判定することである性質 (例え
ば [11]の 2ビッ ト カウンタ例における， カウンタが 3の状態になるかど
うか)を満たすことができるか検証する手法である．
その状態を x1, x2, ..., xnのビット 列で表すことができるシステムにおい
て， 初期状態を I(s)， 状態遷移を T (s, s′)とすると ， kステップ目における
状態は I(s0)∧

∧k−1
i=0 T (si, si+1)と表すことができる． それに性質P (si)の否

定命題¬P (si)を加えた論理式ϕk = I(s0)∧
∧k−1

i=0 T (si, si+1)∧
∨k

i=0 ¬P (si)

の充足可能性を SATソルバなどを用いて判定する． ϕkが充足不能である
ならば， システムは kステップ目においてその性質を満たすことができ
ることを意味する． ϕkが充足可能ならばその性質の反例があることが分
かる． これを任意のステップまで繰り 返す．
プランニング問題は初期状態と目標状態が与えられた時に， 目標状態
に到達する実行可能なプランが存在するか， 実行可能なプランが存在す
るならばステップ数またはアクショ ン数が少ないプランを求める問題で
ある [12] [14] [15]． プランニング問題においては， 以下の手順で処理が行
われる．

1. ステップ数 lを l = 1とする．

2. lまでに目標状態に到達する可能性のあるアクションを列挙する． 目
標状態に到達するアクショ ンが存在しない場合， lを 1増やす．

3. プランニング問題を SAT問題 P に変換する [15]．

4. SATソルバを用いて P を解く ． 充足可能であるならば実行可能な
プランを抽出する． 充足不可能であるならば 2.に戻る．

スケジューリ ング問題は最小コスト を求めるプランニング問題に近い．
スケジューリ ング問題の一つであるショップスケジューリ ング問題は， 処
理時間が割り 当てられているオペレーショ ンの集合とオペレーショ ンを
一つ実行できるマシンの集合に対し ， 全てのオペレーショ ンが完了する
までの総処理時間が最小であるスケジューリ ングを求める問題である．
総処理ステップ数を lと仮定し ， ショップスケジューリ ング問題を SAT

問題 Plへ変換しそれを解く ． Plが充足可能であるならば処理時間 lのス
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ケジュールが存在する． 充足不能であるならば， lより 大きな処理ステッ
プ数を必要とする． すなわち Pk が充足可能かつ Pk−1が充足不能である
ならば， kで完了するスケジューリ ングが最小の処理時間を与える．
SAT問題はNP完全問題であり [7]， その計算量のオーダーはO(n2)で
あると思われている ． しかし ， 実応用問題より 生成された SAT問題は
より 短い時間で解く ことができるものも多い． これは実応用問題から生
成された SAT問題は規則的な構造を持ち， SAT プリ プロセッサや学習
などにより 探索空間を限定することができるためである． 本論文におい
ては実応用問題より 生成された SAT問題として SAT competition [9]の
application部門より いく つかの問題を抜粋し用いた (SAT competitionは
SAT学会 [8]が開く SATソルバの競技会であり ， application部門は実問
題から生成されたベンチマークに対する SATソルバの計算時間を競う部
門である )．

2.2 SATソルバ
SAT問題を解く ためのアプリ ケーショ ンを SATソルバと呼ぶ [9] [16]

[17] [18] [19]． SATソルバは系統的 SATソルバと確率的 SATソルバに分
けることができる．
系統的 SAT ソルバは解空間を全探索するアルゴリ ズムに基づく もの
である． 確率的 SATソルバに比べ一般により 多く の計算時間を必要とす
る． 系統的 SATソルバの代表的なアルゴリ ズムである DPLLアルゴリ ズ
ム [10]の概要を以下に示す．

1. 真偽を割り 当てる変数 xをひとつ選ぶ．

2. xに真偽を割り 当てる．

3. 2.の変数割り当てにより 生成された単位節が真になるように， その
単位節に含まれる変数に真偽を割り 当てる ． 例えば， 論理式 (x ∨

y)∧ (x∨ y ∨ z)に対し ， xを真に割り当てた場合， (x∨ y)より 単位
節 (y)が生成される． (y)を真にするために yに真を割り当てる． こ
の変数への真偽割り当てにより (x ∨ y ∨ z)からさらに単位節 (z)が
生成され， 変数 zへ真を割り当てることができる． このよう な連鎖
を単位伝播 (boolean constraint propagation， BCP)と呼ぶ．
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4. 3.により 空節が生成された (充足不能である )ならば， バックト ラッ
クする．

5. 論理式を真にする全ての変数への割り当てを見つけるか， 全ての真
偽の割り 当ての組み合わせを試すまで 1.から 4.を繰り 返す．

確率的 SATソルバは真偽の割り当てをランダムに変更し解を探索する
アルゴリ ズムである． 確率的 SATソルバは系統的 SATソルバに比べ一般
に短い計算時間で解に到達することが期待できるが， 解に到達しない場
合その問題が充足不能であるか判別することができない． 確率的 SATソ
ルバの代表的なアルゴリ ズムである WalkSAT [10]の概要を以下に示す．

1. 全ての変数に対しランダムに真偽を割り 当てる．

2. 充足していない節をランダムに選択する． その中から一つ変数を選
択し真偽を反転させる (真が割り 当てられているならば偽， 偽なら
真を割り 当てる )． これにより ， その節を充足することができるが，
他の充足されていた節が非充足になることもある．

3. 2.を全ての節が真になるまで繰り 返す．

最近の SAT ソルバではこれらのアルゴリ ズムに加え学習， リ スター
ト ， SATプリ プロセッサなどが適用される． 学習は矛盾の原因となる割
り 当ての否定を学習節として論理式に追加する手法である [16] [18]． 学
習節を追加することにより ， 同じ矛盾の発生を抑えることができる． リ
スタート は定期的に学習節を追加したまま探索を最初からやり 直すこと
である [17]． リ スタート により 変数の選択順序などの影響を緩和するこ
とができる． SATプリ プロセッサについては第 2.3章にて述べる．

2.3 SATプリプロセッ サ
SATプリプロセッサ (SAT preprocessor)は SATソルバが問題を解く 前
に以下のことを行い， 探索空間を削減するアプリ ケーショ ンである [20]

[21] [22] [23] [38] [39]．

1. 変数や節を削除することにより 問題規模を削減する

2. 制約となる節とリ テラルを追加することにより 探索空間を削減する
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SAT問題の実応用問題は数百万変数， 数千万節を含むため， SATプリ プ
ロセッサによる探索空間の削減が近年重要視されつつある [39]．
上記 1.の代表的なアルゴリ ズムは NiVER [20]， SatELiteと Unhiding

である ． NiVERは SatELiteの基となった SAT プリ プロセッサであり ，
resolution(第 4.1.3.2章)による節のマージにより ， 変数を削除し問題規模
を削減する． SatELiteについては第 4章， Unhidingについては第 5章で
詳しく 述べる．
上記 2.の代表的なアルゴリ ズムはHypre [21]である． Hypreは論理式F

に節 (l0∨ l1∨ ...∨ ln)と n−1個の 2-リ テラル節 (li∨ l)が含まれている場合，
節 (ln∨ l)を F に追加する処理 hyper-resolution (hyper-binary-resolution)

を行う (F = (l0 ∨ l1 ∨ l2)∧ (l0 ∨ l)∧ (l1 ∨ l)に対し (l2 ∨ l)が追加される )．
このよう な 2-リ テラル節を追加することにより ， 論理式中の節数とリ テ
ラル数が増える代わり に， より 多く の単位伝播を適用することが可能と
なり ， 計算時間を減らすことができることがある． ただし ， このタイプ
のアルゴリ ズムは， 管理すべき節が増えるため逆に問題を解く 時間が増
えることがある．
近年では SATプリ プロセッサを SAT ソルバの処理中に適用する研究
もある (このよう な手法は inprocessingと呼ばれる ) [24]． 本来 DPLLア
ルゴリ ズムでは BCPのほか純リ テラル規則 (lが論理式に含まれていな
い時， l は真であると決定することができる ) や分割規則 (論理式 F =

(l ∨A)∧ (l ∨B)∧P に対し F ′ = A∧P と F ′′ = B ∧P の二つの論理式を
生成する )を適用する [10]． しかし多く の系統的 SATソルバでは処理中
に BCPのみを行う ． これは他のアルゴリ ズムが BCPほど効果的でない
ことと ， BCPより 多く の計算時間を要するためである． BCPに加え効率
よく 設計された SATプリ プロセッサのアルゴリ ズムを適用することによ
り ， より 計算時間を減らすことが期待できる．
SATソルバ lingeling [40]において， 全計算時間の内そのプリ プロセッ
サ SatELiteの変数削除アルゴリ ズムの適用時間が 16%， Unhidingの適用
時間が 7%ほどであり [39]， 決して短いとは言えない． SATプリ プロセッ
サを高速化することにより ， SAT問題を解く ための全計算時間を短く す
ること ， より 多く の SATプリ プロセッサのアルゴリ ズムを適用すること
や inprocessingを行う ことなどが可能となる．
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第3章

FPGAを用いたSATプリプロ
セッ サ
本章ではまず先行研究である FPGAを用いた SATソルバを紹介する．
次に FPGAを用いた SATプリ プロセッサの概要について述べる．

3.1 FPGA

Field Programmable Gate Array(FPGA)はその場で書き換え可能な LSI

である． FPGAは起動時に外部 RAMから回路情報を読み込み， 回路を
構築することができる． 外部RAM中の回路情報を変更することのみで，
FPGA上に構築される回路を変更することができる．

IOB CLB CLB CLB

CLBCLBCLB

CLB CLB CLB

ハ
ー
ド
コ
ア

CLB

IOB

IOB

インターコネクト

イ
ン
タ
ー
コ
ネ
ク
ト

図 1: Xilinx製 FPGA概要

Xilinx [1]製 FPGAの構造の概略を図 1に示す． Xilinx製 FPGAは以
下の単位で構成される．

コンフィ ギャブルロジッ クブロッ ク (Configurable logic block， CLB)

ルックアップテーブル， レ ジスタや乗算器などから構成される論
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ハードウェア記述言語

による記述

シミュレーション

仕様の策定
ツールによる論理合成・

インプリメンテーション

テスト

図 2: FPGA開発フロー

理単位． ルッ クアッ プテーブル (lookup table， LUT )は 4または 6

入力 1出力のRAMである． LUTの値を書き換えることにより 論理
素子などを表現することができる．

インターコネクト (Interconnect)

CLB間や CLBと I/O間を結ぶ接続単位． インターコネクト の設定
により ， CLBで表現された論理単位同士の接続を変更することがで
きる．

SelectIO (IOB)

外部 I/O単位．

ハードコア (Hard core)

外部インターフェース (JTAG， PCI Expressや DDR3など )やメモ
リ などの機能単位． そのう ち内部 SRAM メモリ のハード コアをブ
ロッ ク RAM (block RAM )と呼ぶ．

本論文においては LUTとブロック RAMの使用個数を回路規模とする．
FPGAの代表的な開発フローを図 2に示す． FPGAの回路はハードウェ
ア記述言語を用いて記述することができる． ハード ウェア記述言語を用
いて記述された回路は， 各ベンダーのツールなどを用いて FPGAの回路
データに変換される． ハード ウェア記述言語による記述や配線データな
どが要求と仕様を満たすかどう か検証するためにシミ ュレーショ ンが行
われる． 本論文ではハード ウェア記述言語 Verilog HDL [5]を用いて回路
を記述し ， Xilinx Vivado 2014.2 [1]を用いて回路を生成した．
FPGAは主に以下の用途に使われる．
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ASICのプロト タイピング
FPGA上に回路を構築しそれをテスト することで， ASICの開発コ
スト を抑えることができる [2]．

IPコアの外部インターフェース
インターフェースに FPGAを用いることにより ， いかなる外部回路
とも IPコアを接続することができる．

厳しい環境下における修復可能な回路
宇宙線などにより 回路が損傷した場合， 再度コンフィ ギュレーショ
ンを行う ことで回路を修復することができる [3] [4]．

専用回路による高速計算
FPGA上に専用ハード ウェアを構築することにより ， アルゴリ ズム
を並列化， パイプライン化し ， 高速にアルゴリ ズムを適用すること
ができる．

本論文では専用回路による高速計算を実現するために FPGAを用いる．
FPGAを用いて SATプリ プロセッサのアルゴリ ズムの並列化， パイプラ
イン化を行う ． 他のプロセッサに対し ， 以下の点において FPGAは SAT

プリ プロセッサの高速化に向いたプロセッサであるといえる．

1. マイクロプロセッサが実現可能な並列度より ， SATプリ プロセッサ
のアルゴリ ズムは高い並列度を持つ． FPGAであればその回路規模
が許す範囲で並列化を行う ことができる．

2. GPUに比べメモリ アクセスに関する制約が少ない． GPUのデータ
転送幅を最大限使用するためには連続メモリ アクセスを行うことと ，
各コアに対応してメモリ 上に連続してデータが配置されていること ，
各データが特定のビット 長にアライメント されていることが必要で
ある (コアレッシング) [6]． しかし ， SatELiteと Unhidingのデータ
構造 (第 4.2.1章と第 5.2.1章)はデレファレンスを必要とする． その
ため， 必ずしも連続的にメモリ アクセスを行う ことはできず， また
事前にコアレッシングを行う ことができるようデータを配置するこ
ともできない． すなわち， この二つの SATプリ プロセッサのデー
タ構造はGPUには不向きである．

3. 処理後ハード ウェア SATソルバへ回路を書き換えることができる．
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3.2 SATソルバ
FPGAを用いた SATソルバはこれまで多く 研究されてきた ( [26]など )．
本章ではそのいく つかの例について紹介する．

[27] [28]はDPLLアルゴリ ズムを回路として FPGA上に構築し ， その
回路を動作させることにより 問題を解く SATソルバである． この手法で
は条件分岐全てを回路として展開することにより ， DPLLにおける解空
間の探索を行う ． この手法の欠点は， 問題によっては FPGAのリ ソース
を効率よく 使用することができないこと ， 解く ことができる問題規模が
小さい (400変数程度)ことと ， 与えられた問題ごとに回路を生成する必
要があり ， その生成に多大な時間を必要とすることである．

[29] [31]はホスト コンピュータと FPGAボード を用いたソフト ウェア/

ハード ウェア混在型SATソルバである． FPGA上で DPLLにおける BCP

と変数決定を行い， それ以外 (節の管理， バックト ラッキングや学習など )

をホスト コンピュータのソフト ウェア上で行う ． [29]はこのようなシステ
ムを構築した最初の例である． [31]は単純な BCPに加え enhanced BCP

((a∨ b∨ c)∧ (a∨ b∨ c)∧ (a∨ b∨ c)∧ (a∨ b∨ c) ≡ (b = c))を行い， BCPの
効果を高めている． この手法の長所はそれぞれのプロセッサが得意とす
るアルゴリ ズムを実行することができる (マイクロプロセッサはバックト
ラッキングや学習などを得意とし ， FPGAは BCPを得意とする )ことと ，
既に開発されている信頼性のあるソフト ウェアを活用することができる
ことである． 欠点は FPGAボード とホスト コンピュータとの通信 (この場
合は PCI Expressバスの帯域)がボト ルネックとなり やすいことである．

[30]はマイクロプロセッサを搭載した FPGAボード を用いて， DPLL

における BCP フェーズと学習を FPGAで行い， それ以外の部分 (変数選
択， バッ クト ラッキング)などをマイクロプロセッサで行う SATソルバ
である．

[32] [33] [34] [35] [36] [37]はFPGAボード と FPGAボード 上のDRAM

を用いて WalkSATの高速化を行う SATソルバである． FPGAを使う こ
とにより ， WalkSATにおける節の充足可能性を並列に判定することがで
き， さらにパイプラインによるマルチスレッ ド 処理により 複数の試行を
並列に行う ことができる．
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CPU DRAM

DRAMFPGA

FPGAボード

ホストコンピュータ

図 3: FPGAを用いた SATプリ プロセッサ概要

3.3 SATプリプロセッ サ

3.3.1 本システム概要

SATソルバを高速化するために多く のハード ウェアシステムが構築さ
れてきた (第 3.2章)． しかし ， 我々の知る限りハード ウェアを用いた SAT

プリ プロセッサは開発されていない． これはおそらく ， 従来のハード ウェ
アソルバでは解く ことのできる問題規模が小さく ， 小規模な問題では SAT

プリ プロセッサを用いても大きな高速化を期待することができないため
である．
本論文では SatELiteと Unhidingの二つの SATプリ プロセッサの高速
化手法について述べる． SatELiteは現在最も広く 使われる SATプリ プロ
セッサであるため， その高速化は非常に有意義である． Unhidingは比較
的新しい SATプリ プロセッサであり ， SatELiteと組み合わせることでよ
り 探索空間を削減することができる．
図 3に本システムの概要を示す． 本システムではホスト コンピュータ
と FPGAボード を用いる ． ホスト コンピュータと FPGAボード は PCI

Expressなどのバスで接続されており ， そのバスを介して FPGAボード
上の DRAMへデータを送受信することができる．
本システムの処理手順は以下のとおり である．

1. FPGA上に SATプリ プロセッサの回路を構築する．

2. ホスト コンピュータ上で問題ごとのデータ構造を生成する．
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3. FPGAボード 上の DRAMへデータ構造を転送する．

4. FPGA上の SATプリ プロセッサを用いて問題を改変する． 改変さ
れた問題とデータ構造は FPGAボード 上の DRAMに格納される．

問題を改変した後， ホスト コンピュータ上へ転送し ， ホスト コンピュー
タ上の SATソルバを用いて解を求めるか， FPGAを SATソルバに書き
換え FPGA上の SATソルバを用いて解を求める．

3.3.2 SATプリプロセッ サにおけるメモリアクセス

本論文において， FPGA上に実装される各アルゴリ ズムは十分に並列
化されている． それに伴い， 本システムにおいてボト ルネックとなるのが
DRAMへのアクセスである． 本論文の多く のデータ構造は FPGAボード
上の DRAMへ格納されており ， このデータ構造を頻繁に参照するため，
メ モリ アクセスが多く 発生する． そのため高速化においてデータ転送幅
の制限とメモリ アクセス遅延の発生が問題となる．

表 1: DDR3転送速度

チップ規格
パ ス ク ロック
(MHz)(データ転送
速度 (MHz))

最大転送速度 (GB/s)

DDR3-1333 667(1333) 10.7

DDR3-1600 800(1600) 12.8

DDR3-1866 933(1866) 14.9

DDR3-2133 1066(2133) 17.1

DDR3(DRAMのインターフェース) [25]の転送速度 (転送幅)を表 1に
示す． 表 1より DDR3の最大転送速度はFPGAの処理能力と比べ低い (例
えば SatELiteの高速化手法における節の包含関係の判定 (第 4.2.3.1 章)

において， 本システムは最大 2458GB/sの処理能力を持つ)． すなわちこ
の転送速度を最大限活用しなければ， 高い高速化率を達成することがで
きない． 転送速度を最大限活用するためには， 連続したメモリ アクセス
を行う ことや先読みにより 常に帯域を使用することが必要である．
また， DRAMへのアクセスには遅延が発生する． DRAMからの読み込
み手順を図 4に示す． DRAMからデータを読み込むためには読み込み命
令 (図 4における READ)とアド レス (図 4における Address0， Address1，
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図 4: DRAMからの読み込み手順

Address2) を指定する ． その数クロック後データ (図 4 における Data0，
Data1， Data2)が送信される． この遅延は DRAMの構造による遅延と ，
DDR3インターフェースハード コア (本システムはDDR3インターフェス
ハード コアを使用することを想定している )のデータのバッファやオーダー
の変更などによる遅延によるものである． 本論文において， DRAMのア
クセス遅延+DDR3インターフェースハード コア由来の遅延をメモリアク
セス遅延とする． メモリ アクセス遅延は一回のアクセスごとに発生する．
図 4(上)において， Address0から Address2へ連続アクセスを行った場合
は 1回のみメモリ アクセス遅延が発生する． 図 4(下)において， Address0

と Address1へ非連続アクセスを行った場合はそれぞれメモリ アクセス遅
延が発生する． すなわち， メ モリ アクセス遅延を減らすためには， メ モ
リ アクセス自体を減らすか， 連続したアクセスを行えばよい．
帯域を最大限活用しメモリ アクセス遅延を隠蔽するために， 一般に以
下の手法が取られる．

メモリ アクセスの削減 アルゴリ ズムを工夫することにより メモリ アクセ
ス自体を減らす．

キャッ シング プロセッサの内部メモリ 内にデータを格納し再利用するこ
とにより ， メ モリ アクセスを減らす．

先読み アルゴリ ズムを適用中， 次に必要とされるデータが事前にわかっ
ている場合データを必要となる前に読み込む． これにより 常に帯域
を使用することができる．
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本論文におけるシステムにおいて先読みを行うことは一般的に難し
い． また FPGAの内部メモリ は小さく ， 先読みを行ったとしても読
み込んだデータを十分に格納することができない．

バースト リードの活用 なるべく 連続メモリ アクセスを行う ようにし ， メ
モリ アクセス遅延を減らすことができる．

バンクインターリーブ DRAMの複数バンクから順番にデータを読み込
むことにより ， メ モリ の帯域を最大限に活用することができる．

本論文において以下のメモリ アクセス最適化手法を適用した．

プリプロセッ サ SatELiteの高速化
SatELiteのアルゴリ ズムは変数ごとに， その変数を含む節に対して
適用される． 変数を含む節をキャッシュし再利用することでメモリ
アクセスの回数を減らすことができる (キャッシング)． またある変
数を含む全ての節を一度に読み込むため， 多く の連続アクセスを行
う ことができる (バースト リ ード の活用)．

プリプロセッ サUnhidingの高速化
深さ優先探索において子ノ ード をキャッシュすることにより メモリ
アクセスの回数を減らすことができる (キャッシング)． また読み込
んだデータをアソシエイティ ブキャッシュにキャッシュすることに
より ， データを再利用することができる (キャッシング)． さらに一
部アルゴリ ズムでは， データのプリ フェッチが可能であるため,単純
な実装ではランダムアクセスとなるメモリ アクセスに対し ， バンク
インタリ ーブを行う ことでメモリ の帯域を最大限に活用することが
できる．
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第4章

プリプロセッ サSatELiteの
高速化
本章ではプリ プロセッサ SatELiteの高速化について述べる [41] [42]．
SatELiteは広く 使われている SATプリ プロセッサであり ， 高い並列性
を持つためハード ウェアを用いて高速化しやすい． 本システムではアル
ゴリ ズムの並列化のほか， キャッシングの最適化などを行いメモリ アクセ
ス遅延の隠蔽を試みた． その結果， 本システムは基のソフト ウェアと比
べ 3.4から 54倍の高速化を達成した．

4.1 SatELite

SatELite [38]は Niklas Eènや Armin Biereらによって開発されたプリ
プロセッサである． SatELiteは節をマージすることにより 変数を削除し ，
節の包含関係の判定により節とリ テラルを削除することにより問題規模を
削減する． SatELiteは現在最も広く 使われる SATプリ プロセッサである
( [17] [18] [40]といった代表的な SATソルバに SatELite自体か SatELite

の一部のアルゴリ ズムが使われている )．
表2に SAT competition 2013から抜粋したベンチマークに対し SatELite

を適用し ， 問題規模を削減した結果を示す． 表 2において#varは変数の
数， #clsは節数， #litはリ テラル数を示す． 表 2の実行環境は CPUが
Intel Core i7-2600， メ モリ 容量が 8GBである． 表 2より ， 問題規模の大
きな問題に対して問題規模をより 削減することができるが， 大きな計算
時間を必要とすることが分かる．
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表 2: SatELiteの適用結果
適用前 適用後

ベンチマーク #var #cls #lit #var #cls #lit 実行期間 (sec)

AProVE07-11 1004933 4426834 11901940 85059 518554 1661277 853.23

velev-vliw-uns-4.0-9 96177 1814189 5280501 82887 1775308 5435667 140.25

11pipe q0 k 104244 3007883 8917203 61450 2916361 9452973 91.53

maxor128 200308 598619 1396775 64849 340725 1162948 69.17

8pipe k 35065 1332773 3936683 29031 1232440 3859607 65.40
blocks-blocks-
36-0.130-
NOTKNOWN

530375 9511460 20734360 377415 6570270 14369954 63.06
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SatELiteで実行されるアルゴリ ズムは以下の 3つに分けることができる．

節の削除
subsumption

リ テラルの削除
self-subsumption

変数の削除
単位伝播， Resolution, Variable elimination by substitution, Hyper-

unary-resolution

4.1.1 節の削除

二つの節C0 = (a∨ b), C1 = (a∨ b∨ c)が論理式F に含まれているとす
る． C0が真であるならば C1は cの値に関係なく 真となるため， C1 を F

より 削除することができる． このよう な包含関係を基に節を削除するア
ルゴリ ズムを subsumption と呼ぶ．

4.1.2 リ テラルの削除

リ テラルを削除するために self-subsumption と呼ばれるアルゴリ ズム
を用いる． 二つの節Cx = (x∨a∨ b), Cx = (x∨a)が F に含まれていると
する． 二つの節にはそれぞれリ テラル xとその否定 xが含まれる． Cxに
含まれる xを除いたリ テラル (a, b)は， Cxに含まれる xを除いたリ テラ
ル (a)のサブセッ ト となっている． この場合， 下記式 1より Cx を (a ∨ b)

で置換することができ， Cxに含まれていた xを削除することができる．

Cx ∧ Cx ≡ (x ∨ a ∨ b) ∧ (x ∨ a)

≡ (x ∧ a) ∨ a ∨ (x ∧ b) ∨ (a ∧ b)

≡ (a ∨ b) ∧ (x ∨ a)

≡ (a ∨ b) ∧ Cx (1)

4.1.3 変数の削除

変数を削除するために以下の 4つのアルゴリ ズムが用いられる．
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1. 単位伝播

2. Resolution

3. Variable elimination by substitution

4. Hyper-unary-resolution

4.1.3.1 単位伝播

(l)のように一つのリ テラル lのみを含む節を単位節と呼ぶ． 単位節 (l)

が F に含まれていた場合， F が真であるためには lが真である必要があ
る． そのため， lが xであるときは変数 xは真であり ， lが xであるとき
は xは偽であると決定することができる． 単位節 (l)が含まれていた場合，
F から以下のよう にして変数 lを削除することができる．

1. lを含む全ての節を削除する．

2. lを含む全ての節から lを削除する．

例えば論理式 (a∨ b)∧ (a)において (a)は単位節であり ， aは真となる．
その結果新たな単位節 (b)が生成される． このように単位節を次々と生成
し ， 変数を削除するアルゴリ ズムを単位伝播と呼ぶ．

4.1.3.2 Resolution

リ テラル xとその否定 xを含む二つの節C0 = (x ∨ a0 ∨ ... ∨ an), C1 =

(x∨b0∨...∨bn)から resolvent と呼ばれる新しい節 (a0∨...∨an∨b0∨...∨bn)

を生成するアルゴリ ズムを resolution と呼び， resolventを C1 ⊗ C2 と記
す． Resolventの生成において， リ テラルの集合A = {a0, ..., an}と B =

{b0, ..., bn} の真偽によって以下の 4つのケースが考えられる．

1. A = true, B = trueの場合， resolventは真であり ， C0 ∧ C1は xの
真偽に関わらず真となる．

2. A = true, B = falseの場合， resolventは真であり ， C0 ∧C1を真と
するための xの値は偽である．

3. A = false, B = trueの場合， resolventは真であり ， C0 ∧C1を真と
するための xの値は真である．
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4. A = false, B = falseの場合， resolventと C0∧C1は共に偽である．

xと xがそれぞれC0と C1にのみ含まれるとして， F 中の C0 ∧C1をそ
の resolventで置き換え， F を真とする変数の割り当てを求める． この時
A = {a0, ..., an}と B = {b0, ..., bn}の真偽値から ， 上記 1.から 4.に従い
F が xの真偽に関らず充足不能であるか (上記 4.)， F を真にするための
xの真偽が分かる (上記 1.から 3.)．
xと xを含む節がそれぞれNx， Nx個F に含まれているとすると ， Nx，

Nx個の節全ての組み合わせに対して resolventを生成する必要がある． す
なわち Nx×Nx個の resolventを生成しなければならない． 一般に resolvent

の数 Nx × Nxは元の節の数 Nx + Nx より 大きい． しかし ， (x ∨ a ∨ b)，
(x∨ a)といった節が含まれていた場合， その resolventは (a∨ b∨ a)とな
り ， 明らかに真である． そのため， この resolventを F に追加する必要は
ない．
SatELiteにおいて resolutionは以下の場合に適用される．

1. Nxと Nxがともに 10より小さい (第 4.2.3.2章で詳しく 述べるが， 本
システムではNx +Nx ≤ 64であるときに適用される )．

2. 真である自明な resolventを除いた resolventの数がNx +Nx 以下で
ある．

4.1.3.3 Variable Elimination by Substitution

Variable elimination by substitutionは特殊なケースにおける resolution

であり ， 生成される resolventの数をより 抑えることができる． 論理回路
から生成された論理式 F には， (x ∨ a ∨ b)， (x ∨ a) ， (x ∨ b)のよう な節
のセット が含まれていることが多い． この節のセット はANDゲート また
はORゲート に対応するものである (x = a∧ bまたは x = a∨ b)． この節
の集合を xについての definition と呼ぶ． S を xと xを含む節の集合， Gx

を xについての definitionのう ち xを含む節の集合， Gx を xについての
definitionのう ち xを含む節の集合， Rxを definition以外の節の内 xを含
む節の集合， Rx を definition以外の節の内 xを含む節の集合とする．

S =
1

(x ∨ c) ∧
2

(x ∨ d ∨ e)
︸ ︷︷ ︸

Rx

∧
3

(x ∨ a ∨ b)
︸ ︷︷ ︸

Gx

∧
4

(x ∨ a) ∧
5

(x ∨ b)∧
︸ ︷︷ ︸

Gx

∧
6

(x ∨ f)
︸ ︷︷ ︸

Rx
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この時 Sの resolventのセッ ト S ′は以下の式で与えられる．

S ′ = S ′′ ∪G′ ∪R′

S ′′ = (Rx ⊗Gx) ∪ (Rx ⊗Gx)

=
1⊗4

(a ∨ c),
1⊗5

(b ∨ c),
2⊗4

(a ∨ d ∨ e),
2⊗5

(b ∨ d ∨ e),
3⊗6

(a ∨ b ∨ f)

G′ = Gx ⊗Gx =
3⊗4

(a ∨ b ∨ a),
3⊗5

(a ∨ b ∨ b)

R′ = Rx ⊗Rx =
1⊗6

(c ∨ f),
2⊗6

(d ∨ e ∨ f)

ここで G′に含まれる全ての節は definitionの定義より 常に真となる． さ
らに R′ に含まれる全ての節は S ′′ に含まれる節より 導出することができ
る [38]． すなわち xについての resolventとしてはS ′′のみ用いればよい． こ
のような特殊なケースの resolutionを variable elimination by substitution

と呼び， 通常の resolutionに比べ resolventの数を抑えることができる．

4.1.3.4 Hyper-unary-resolution

S = (a ∨ b), (x ∨ a), (x ∨ b)といった節が F に含まれているとする． こ
の時変数 xを真とすると Sは偽となり ， xを偽とすると Sは真となる． そ
のため xの値を偽と決定することができる． このよう な節の集合を見つ
け変数の値を決定する処理を hyper-unary-resolution と呼ぶ．

4.2 FPGAへの実装
図 5に回路の概要を示す． 全てのデータは DRAMに格納されており ，

data read unitより 読み込まれ各ユニット に供給される． 読み込まれた節
は同時に clause bufferにキャッシュされる． キャッシュされた節を再利用
することで， DRAMへのアクセス回数を減らすことができる．
Unit propagation unitでは単位節の検出を行う ． Inclusion check unit

では二つの節を比較しその包含関係を判定する． Definition detection unit

では definitionを検出しかつ hyper-unary-resolutionを適用することがで
きるか判定する ． Resolution unit では resolvent を生成する ． これらの
ユニッ ト で変更が加えられた節は queueに格納される ． Occurrence list

update unitはDRAMに格納されているデータ構造の occurrence tableと
occurrence listの更新を行う ．
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図 5: システム概要

4.2.1 データ構造

本システムは以下のデータ構造を用いる．

• 節に含まれるリ テラルを格納するための clause table．

• 特定のリ テラルを含む節に高速にアクセスするための occurrence

tableと occurrence list．

• 変更された変数に対してのみアルゴリ ズムを適用するための touched

list． 変数 vを含む節が変更された時 vが touched listに追加される．
本システムでは 4つの touched listを用いる．

• 単位伝播を適用するリ テラルを格納するためのリ テラルのスタック
single． 初期状態は空である．

図 6に節を格納するためのデータ構造 (occurrence table， occurrence

list， clause table)を示す． Occurrence tableは変数の番号により 参照さ
れる． Occurrence tableの各エント リ はリ テラル xについての occurrence

listの先頭アド レス， 終端アド レスを格納する． xについての occurrence

listは xを含む全て節へのアド レスを保持する． Clause tableは各節の本
体 (各節に含まれるリ テラル)を格納する．
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...
.

occurrence list
Ci
Cj
Ck
Cl
Cm
Cn
Cp
Cq
Cs
Ct
Cu
Cv

Ci,Cj,Ck : clauses which include x0

Cp,Cq,Cs : clauses which include x1

Cl,Cm,Cn : clauses which include x0

Ct,Cu,Cv : clauses which include x1

...
.

clause table

}Ci = (x,la,lb)

}Cj= (x,lc,ld)

}Ck= (x,le,lf)

x
la
lb
x
lc
ld
x
le
lf

x x
1
2
3
4
5

...
...

Nv

literal table

図 6: Occurrence table， occurrence listと clause table

以下Sxをリ テラル xを含む全ての節の集合とする． 外部メモリ から Sx

を読み込む手順は以下の通り である．

1. Occurrence tableから xについての occurrence listの先頭アド レス
と終端アド レスを読み込む．

2. xについての occurrence listを読み， 各節の先頭アド レスと終端ア
ド レスを取得する．

3. Clause tableから各節を読み込む．

4. 読み込まれた節は， clause buffer にキャッシュ可能な場合， キャッ
シュされ再利用される．
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4.2.2 Clause Buffer

Sxに含まれる節は， DRAMより読みこまれると同時に clause bufferに
キャッシュされる． キャッシング可能な節の数は回路構成と FPGAの規模
に依存するが， 現在の実装では 440個の block RAMを clause buffer に用
いており ， およそ 225K 個の節をキャッシングすることが可能である (節
に含まれるリ テラルの数によってキャッシング可能な節の数は異なるが，
平均 3個として計算した)． Sxの節数が多く clause bufferにキャッシュす
ることができない場合は clause bufferを使用しない (今回評価に用いたベ
ンチマークでは， 全リ テラルの 5% に対する Sx を clause bufferに格納す
ることができなかった)． これは回路の設計を簡略化するための処置であ
り ， 一部の節のみを clause bufferにキャッシュすることで， さらに大規模
な問題に対してもある程度の高速化を行う ことができるが， それは今後
の課題である． Clause bufferのサイズは， 今回使用した FPGAに実装可
能な最大サイズとした． 回路から生成された実応用問題の特性から ， 現
在 clause bufferにキャッシュすることができない Sxの節数は非常に多く ，
ある程度 clause bufferを大きく してもそれをキャッシュすることはできな
い． このため， ほとんどの問題においては， これより大きな clause buffer

(より 大きな FPGA) を用いても ， 大きな速度改善を期待することはでき
ない．
Hyper-unary-resolution以外の処理においては， 処理対象となるリ テラ
ル l (またはその否定 l) を含む節のみが必要とされる ． しかし ， hyper-

unary-resolution においては， あるリ テラル l に関する処理を実行中に，
その処理状況に応じて， 異なるリ テラルm を含む全ての節を読み込む必
要が生じる． この時， clause buffer の容量および実装上の複雑さの問題
から ， l と m の両方を含む節をキャッシングすることができず， l を含む
節は， mを含む節によって上書きされてしまう ． このため， mに関する
処理が終了したのち， l を含む節を再度メモリ から読み込む必要がある．

4.2.3 処理手順

本システムにおける処理手順はソフト ウェアとほぼ同様である [38] [41]．
本システムにおける処理手順を以下に示す． これらの処理は touched list

を用いて， 変更が加えられた変数のみに対して行われる．

1. 全てのリ テラルを touched listに入れる．
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2. Touched listからリ テラルをひとつ取り 出す． そのリ テラルに対し
節の包含関係を判定する (subsumptionと self-subsumption)． 変更
が行われたリ テラルを touched listに入れる．

3. Touched listから変数をひとつ取り出す． その変数に対し resolution，
variable elimination by substitution ， hyper-unary-resolutionを適
用する． 変更が行われたリ テラルを touched listに入れる．

4. Touched listが空になるまで 2.と 3.を繰り 返す．

またこれらの処理中に単位節が生成された場合， 単位伝播を適用する．
本システムでは， 各変数は順次 (逐次的に)処理され， 各変数に対して
アルゴリ ズムが並列に適用される． 各変数に対して各アルゴリ ズムを適
用した結果， 節が更新された場合には， それらの節に応じて各テーブル
が更新され， その後， 次の変数の処理が開始される． また， 各変数の処理
中に， clause buffer にキャッシングされている節の更新を行わなく ても ，
ほぼ同一の結果を得ることができるため clause buffer 中の節の更新は行
わない．

4.2.3.1 節の包含関係の判定

C0 = (a ∨ b)と C1 = (a ∨ b ∨ c)といった節の組を検出した場合， sub-

sumption を適用することができる (第 4.1.1章)． C0 = (x ∨ a ∨ b) と
C1 = (x∨ a∨ b∨ c)といった節の組を検出した場合， self-subsumptionを
適用することができる (第 4.1.2章) ． Self-subsumptionにおいてリ テラル
xと xを無視すると ， どちらの処理も節の包含関係の判定であり ， 同じユ
ニッ ト を用いて処理することができる． 節同士の比較を並列に行う こと
で， 節の包含関係の検出を高速化することができる． さらに節同士の比
較において， リ テラル同士の比較を並列に行う ことができる．
表 3に subsumption と self-subsumption を ， 包含される節のリ テラル
数が L個以下 (L = 8, 16, 32)の場合にのみ適用した時の削減率を示す． 表
3において， #varは変数の数， #clsは節数， #litはリ テラル数の割合を
表す． また 1.00はソフト ウェアと同等の性能を示し 0.30はソフト ウェア
に比べ 70%削減率が低下したことを示す (各アルゴリ ズムの適用順番の差
異により ， 本システムの削減率はソフト ウェアを上回ることも下回るこ
ともある )． 表 3より Lが 8以上であれば削減率は変わらないことが分か
る． 本システムでは Lを 16とした．
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表 3: Lに対する削減率の変化
L

8 16 32

ベンチマーク #var #cls #var #cls #var #cls

AProVE07-11 0.30 0.30 0.30 0.30 0.30 0.30
velev-vliw-uns-
4.0-9

1.01 1.00 1.01 1.00 1.01 1.00

11pipe q0 k 1.11 1.03 1.11 1.03 1.11 1.03

maxor128 1.21 1.00 1.21 1.00 1.21 1.00

8pipe k 1.09 1.15 1.09 1.15 1.09 1.15
blocks-blocks-
36-0.130-
NOTKNOWN

0.77 0.75 0.77 0.75 0.77 0.75

図 7に inclusion detection unitの概要を示す． Literal inclusion checker

は clause register (current)に格納された節が， Data read unitから読み込
まれたリ テラルに含まれるか判定する． Clause register (next)は次の探索
において clause register (current)にセッ ト される節を格納する． 節Cの
リ テラル数を |C|とすると ， L個のリ テラルを同時に比較することで (本
システムは 16個のリ テラルを同時に比較する )， Cの包含関係を |C|/Lク
ロッ クサイクルで判定することができる．

4.2.3.2 Resolutionと Hyper-unary-resolution

計算量を減らし， 回路を単純化するために hyper-unary-resolution， vari-
able elimination by substitutionと resolutionは， Sx と Sx (Sxはリ テラ
ル xを含む全ての節の集合)に含まれる節の数Nx と Nxが閾値Rt以下で
あり (Nx + Nx ≤ Rt)， かつ生成された resolventの数が Nx + Nx以下で
ある場合に適用される． 表 4に Rt = 32, 64, 128とした場合の削減率を示
す (0.94は 6%削減率が低下したことを示す)． 表 4 より ， Rtが大きいほ
ど削減率が大きく なるが， その向上率は小さいことが分かる． 本論文で
は Rt を 64とする．
Variable elimination by substitutionまたは resolutionを適用する前に，

definition detection unitを用いて xについての definitionを探索し， hyper-
unary-resolutionが適用できるかを判定する．
Definitionは (x∨a∨b), (x∨a), (x∨b)といった節のセット であるため， 長
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図 7: Inclusion detection unit

さが 2の節に含まれる全てのリ テラルの否定を含む節を見つけることで検
出することができる． 一方， hyper-unary-resolutionは (a∨b), (x∨a), (x∨b)

といった節が含まれていた場合， xは真であると決定するアルゴリ ズムで
ある． Hyper-unary-resolutionの判定は definitionの判定とほぼ同様であ
るため， definition detection unitを用いて definitionの探索中に行うこと
ができる．
(x ∨ a ∨ b), (x ∨ a), (x ∨ b)といった definitionが含まれていた場合， 一
番長い節Cd = (x∨ a∨ b)が definition detection unitに保持される． この
間 (a∨ b), (x∨ a), (x∨ b) といった節が含まれ， hyper-unary-resolutionを
適用することができると判定された場合， 変数 xが F より 削除され， 次
の変数の処理へ移行する．
Definitionの探索が終了し hyper-unary-resolutionが適用されなかった
場合， resolution unitによって resolventの生成が開始される．
Cdに含まれるリ テラルの否定と読み込まれた節に含まれるリ テラルは
並列に比較することができる． 節の包含関係の判定と違い Cdの長さ以下
の節のみを対象とするため， 一つの節につき 1クロッ クサイクルで判定
を行う ことができる．
本論文において Cdの最大長は 8とした． 表 5に Cdの最大長を 3, 8, 16

とした場合の削減率を示す (0.97は 3%削減率が低下したことを示す)． 表
5より Cdの最大長が 8以上であれば十分な削減率を達成することができ
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表 4: Rtに対する削減率の変化
Rt

32 64 128

ベンチマーク #var #cls #var #cls #var #cls

AProVE07-11 0.30 0.30 0.30 0.30 0.30 0.30
velev-vliw-uns-
4.0-9

1.01 1.00 1.01 1.00 1.01 1.00

11pipe q0 k 1.08 1.01 1.12 1.02 1.12 1.02

maxor128 1.21 1.00 1.21 1.00 1.21 1.00

8pipe k 0.94 0.94 1.00 0.99 1.24 1.36
blocks-blocks-
36-0.130-
NOTKNOWN

0.73 0.70 0.73 0.71 0.80 0.78

ることが分かる．
図 8に resolution unitの概要を示す． Definitionが見つかった場合 vari-

able elimination by substitutionを適用し ， 見つからなかった場合は res-

olutionを適用する．
各 clause mergerは， 例えばC1 = (x∨ l0∨ l1∨ l2)と C2 = (x∨ l′0∨ l′1∨ l′2)

から resolvent C1 ⊗C2 = (l0 ∨ l1 ∨ l2 ∨ l′0 ∨ l′1 ∨ l′2)を生成する． この時例
えば l0 = vかつ l′2 = vであるならば C1 ⊗ C2は常に真となり ， 消去する
ことができる． 本論文においては，

1. 事前に各節の全てのリ テラルを変数番号順にソート しておく ．

2. C1と C2から一つずつリ テラルを変数番号順に順次取り出すことで，
C1 と C2の resolventを生成する．

3. 2.において， 例えばC1と C2内に vと vが含まれていた場合， resol-

ventの生成を停止し ， その resolventを破棄する (C1と C2中のリ テ
ラルは 1. において変数番号順にソート されているため， v と vが
C1 と C2中に含まれることを容易に検出することができる )．

resolventの数がNx +Nxを超えた場合， resolventの生成を停止し ， 次の
変数へ移行する． この時生成した resolventは全て破棄される．
Variable elimination by substitutionにおいては， resolvent Gx ⊗Gxと

Rx⊗Rxの生成をする必要がない (第 4.1.3.3章)． これらをスキップするた
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表 5: |Cd|に対する削減率の変化
|Cd|

3 8 16

ベンチマーク #var #cls #var #cls #var #cls

AProVE07-11 0.17 0.15 0.22 0.21 0.30 0.30
velev-vliw-uns-4.0-
9

1.00 1.00 1.01 1.00 1.01 1.00

11pipe q0 k 1.12 1.02 1.12 1.02 1.12 1.02

maxor128 1.21 1.00 1.21 1.00 1.21 1.00

8pipe k 0.97 0.98 0.97 0.98 0.97 0.98
blocks-blocks-
36-0.130-
NOTKNOWN

0.78 0.76 0.79 0.77 0.79 0.77

めに， 節が clause mergerへ供給される前に definition detection unitを用
いて definitionの一部であるか判定する． Clause mergerへ供給される二
つの節が共に definitionの一部であるか， 共に definitionの一部ではない
場合， その resolventの生成は行われず次の resolventの生成に移行する．

4.2.4 本システムにおける削減率

表 6に， 様々な規模の問題に対する本システムの問題規模の削減率と
ソフト ウェアにおける削減率との比較を示す． 最初の 3列は変数 (#var)，
節 (#cls)とリ テラル (#lit)の削減率を示す (例えば， 0.38は 62%の変数
を削除することができたことを意味する )． 次の 3列はソフト ウェアとの
比較である． 1.00はソフト ウェアと同等の削減率を意味し ， 1.01はより
高い削減率を， 0.22は低い削減率を意味する． 表 6に示したように， 本シ
ステムとソフト ウェアによる削減率はベンチマークによって異なる (良い
場合もあれば， 悪い場合もある )． これは， 本システムとソフト ウェアで
は， 同じアルゴリ ズムを用いてはいるものの， どのリ テラルから各アル
ゴリ ズムが適用されるかという順番が異なるからである (本システムでは
計算時間が最短となるようにリ テラルが選択される )． AProVE07-11を除
けば， 平均値としては， ほぼ同じ削減率を達成している． AProVE07-11

において本システムの削減率が低い理由は， hyper-unary-resolution にお
けるリ テラルの選択順序の影響が特に大きいことと ， 表 6の比較では ソ
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フト ウェア (SatElite) をデフォルト の状態で実行しているが， その状態で
は本論文で紹介したアルゴリ ズム ( [38]に記述されているもの)以外も用
いられているためである (ソースコード が公開されておらず， マニュアル
も完備されていないため詳細は不明である )． ソフト ウェアに対して本シ
ステムと同様のアルゴリ ズムのみが適用されるよう オプショ ンを指定し
た場合と ， 本システムにおいて hyper-unary-resolution におけるリ テラル
の処理順を [38]と同じにした場合の， 変数/節/リ テラルの削減率は， そ
れぞれ 0.24/0.34/0.44 (ソフト ウェア)， 0.29/0.41/0.46 (本システム )と ，
かなり 近い値となる．
プリ プロセッサの真の性能は， 単なる削減率ではなく ， ソルバと組み合
わせた時の総計算時間によって評価されるべきであるが， ここではプリ
プロセッサにおける削減率のみを示した． これは， 非常に多く のソルバ
が提案されており ， どのソルバーと組み合わせるかにより ， 有効なアル
ゴリ ズムの適用順が異なること ， また， 一つのソルバに限定しても ， 問
題毎に有効な適用順が異なると考えられるためである．
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表 6: 本システムの削減率
削減率 ソフト ウェアとの比較

ベンチマーク #vars #cls #lits #vars #cls #lits

11pipe q0 k 0.54 0.96 1.18 1.10 1.01 0.9

8pipe k 0.87 0.99 1.1 0.95 0.94 0.89

9vliw m

9stages

iq3 C1 bug9

0.91 0.99 1.11 1.01 1.00 0.92

9dlx vliw

at b iq4
0.68 0.89 1.00 1.06 1.03 1.00

aaai10-

planning-ipc5-

TPP-30-step11

0.96 0.97 1.00 0.89 0.85 0.88

AProVE07-11 0.38 0.57 0.62 0.22 0.21 0.22

blocks-blocks-

36-0.130-

NOTKNOWN

0.97 0.98 1.00 0.73 0.71 0.69

E02F22 0.86 1.00 1.00 0.98 0.97 0.91

maxor128 0.27 0.57 0.80 1.21 1.00 1.04

velev-vliw-uns-

4.0-9
0.86 0.98 1.12 1.01 1.00 0.92

4.3 性能評価
本論文では回路を Xilinx Kintex-7 XC7K325Tに実装した． 回路規模は

40K FFs (利用可能な FFの 10%)， 53K LUTs (利用可能な LUTの 26%)，
445 36Kb Block RAMs (利用可能な Block RAM の 100%)である． 本シ
ステムでは各モジュールの並列度を以下のよう にした．

1. Inclusion check unit において， 16個の節を同時に比較し (図 7の
inclusion detection unitを 16個同時に動作させる )， さらに各ユニッ
ト において 16個のリ テラルを同時に比較する．

2. Resolutionと variable elimination by substitutionを Nx +Nx ≤ 64

の場合に適用し ， clause mergerを 2個用いる．

36



DRAM遅延✁

F
�� 
��� ��F遅延✁

FPGA
������✄ ✂


��� ����✆ ☎ ✝ ✞


��� データ✠ ✟ ✡

FPGA データ✠ ✟ ✡

FPGAクロック
▲ ✕ ✗ ✒ ✘ ✙ ✔ ✗ ✙ ✚ ✔ ✒

S�������✛ ✜ ✆ ☎ ✝ ✞

S�������✛ ✜ ✆ ☎ ✝ ✞

❖ ✏ ✏ ✎ ✘ ✘ ✒ ❡ ✏ ✒ ✔ ✕ ✖ ✗

❈ ✔ ✙ ✎ ✖ ✒ ✗ ✙ ✚ ✔ ✒

✢ ✛ ✜ ✆ ☎ ✝ ✞

節

Touched listから変数の
読み込み

Occurrence tableの
読み込み

Occurrence listの
読み込み

�������

Clause tableの読み込み

図 9: DRAMへのアクセスシーケンス

本論文の実装では， 評価に用いた問題の規模に合わせてリ テラルのビッ
ト 幅を 24ビッ ト とした (223個の変数まで対応可能)． DRAMのデータ幅
は 64ビッ ト であるため， 64ビッ ト に 2 リ テラルを格納することとなる．
各テーブル中に格納されるポインタ (DRAMアド レス)としては， アライ
ンメント を考慮して， 64ビッ ト を用いた． この回路に基づいて， 本シス
テムをハード ウェアシミ ュレータを用いて性能評価を行った． シミ ュレー
タを用いることで， 同時に動作するユニット 数や DRAMの遅延を変更さ
せた場合の高速化率を評価することができる．
図 9にシミ ュレーショ ンにおける DRAMへのアクセスタイミ ングを示
す． FPGAは 200MHzで動作する． DRAM I/Fと DRAMは 400MHzで
動作し ， バースト 転送は 800MHz(400MHzの立ち上がり立ち下がり )で行
われる． データ転送長は 8ワード 固定である (図 9の灰色領域は不必要な
データで， DRAM I/Fにより 無視される )． 図 9において， まず touched

listが読み込まれる． DRAM中の touched list に保持される変数はFPGA

DRAM I/Fの遅延 + DRAMのアクセス遅延だけ遅れて FPGAに読み
込まれる． シミ ュレーショ ンではこのメモリ アクセス遅延を FPGAのク
ロックサイクルで 50クロックとした (本システムにおいては 250ナノ秒で
あり ， DRAMアクセスの遅延時間と DRAMインタフェースの遅延時間
の合計としては適切な値であると考えている ) ． 次いで occurrence table

と occurrence listが読み込まれた後， clause tableより 節が読み込まれる．
全ての節のリ テラル数が十分に小さい時， これらの節は clause bufferに
格納され， その後は 1クロッ クサイクル毎に節を読むことができる．
表 7に本システムとソフト ウェアの計算時間との比較を示す． 読み込
んだ節を clause bufferにキャッシュすることによって， ソフト ウェアに
比べ 3.4倍から 54.2倍の高速化を実現することができる． 読み込んだ節
のキャッシュを行わない場合， 高速化は最大 41.6倍に留まる． 表 7より
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表 7: 計算時間 (秒)と高速化率
Clause buffer使用時 Clause buffer未使用時

benchmark t(sec) speedup t(sec) speedup

11pipe q0 k 5.59 16.41 159.24 0.58

8pipe k 3.81 16.88 129.71 0.50

9dlx vliw at b iq4 12.29 19.30 40.30 5.89

9vliw m 9stages
iq3 C1 bug9

586.22 5.43 2556.71 1.24

aaai10-planning-

ipc5-TPP-30-step11
2.44 22.12 2.66 20.28

AProVE07-11 69.92 12.63 285.03 3.10

blocks-blocks-

36-0.130-

NOTKNOWN

18.07 3.44 21.23 2.93

E02F22 4.67 37.44 184.99 0.95

maxor128 1.24 54.15 1.62 41.57

velev-vliw-uns-4.0-9 23.3 5.88 66.40 2.06

clause bufferによるキャッシングを行わない場合， ソフト ウェアに比べ計
算時間が増える場合がある． これはキャッシングを行わない場合， 節の包
含関係の判定において節を繰り返し読み込むため， DRAMへのアクセス
が大幅に増えるためである (Sxと Sxに含まれる L個以下のリ テラルを含
む節数を |SL|とすると Sx と Sx を |SL|/L回読み込む)．
図 10に inclusion detection unitにおいて同時に比較する節数を変更し
た場合の計算時間を示す． 図 10より ， 節の包含関係の判定において並列
に動作するユニッ ト 数を増やすことでより 大きな高速化を行う ことがで
きるが， 16 より 並列度を増やした場合計算時間の変化は小さく なること
が分かる． これは次の 2つの理由によるものと考えられる． まず， 評価に
用いたベンチマークでは Sx の平均数が 26程度であるため， 処理の並列
度も平均 26程度にとどまる． また， ユニット 数が 16個の時の velev-vliw-

uns-4.0-9 における処理の内訳を見ると ， 約 60%の計算時間がメモリ アク
セスに費やされている． これは， 一旦読み込まれた節は clause buffer に
格納され， 再利用されるが， ユニッ ト 数がある程度以上になると FPGA

内での計算時間が十分に高速化され， 最初の読み込みに要する時間が支
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図 10: Inclusion detection unitの並列度と計算時間

配的となり 始めるからである． より 高速な処理を実現するためには， よ
り 大規模な FPGAを用いて clause buffer を 2個実装し ， あるリ テラルに
関する処理を実行している間に， 次のリ テラルに対する節を先行読み出
しすることが有効だと考えている．
図 11に resolution unitにおいて並列に動作する clause mergerのユニッ
ト 数を 2， 4， 9 と変更した場合の計算時間を示す． これらのユニッ ト 数
は block RAMの dual port access を用いることで各 clause mergerに 2

系統のリ テラルを並列に供給することができる数である ． 9 より 多く の
clause merger を動作させるためには clause merger と data read unit間
にネッ ト ワークを構築する必要があり ， 複雑な回路と制御が必要となる．
図 11において並列に動作するユニット 数をある程度以上増やしても ， 処
理速度の向上が得られていないが， これは以下の理由によるものである．
まず， 本システムでは， 変数 x に対する resolution において， Nx + Nx

個の resolvent が生成された場合， x に対する resolution の処理を強制的
に終了し ， 次の変数の処理に移行する． もし ， 新たに生成された 全ての
resolvent が明らかに真ではない場合 (削除可能ではない場合)， 1回の節
のスキャンにより 2個のユニット から生成される resolvent の数は， ほぼ
Nx+Nx 個となる (Nx ≃ Nx の場合)． このため， resolutionが有効に機能
しない変数に対しては， ユニット 数を 2以上としても， それ程の速度向上
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図 11: Resolution unitの並列度と計算時間

は望めない． また， このような場合， 上記の inclusion detection unitの並
列度と計算時間に議論の場合と同様に， 約 60%の計算時間がメモリ アク
セスに費やされている (velev-vliw-uns-4.0-9の場合)． よ り 高速な処理を
実現するためには， 上記と同様に， より 大規模な FPGAを用いて clause

bufferを 2個実装し ， あるリ テラルに関する処理を実行している間に， 次
のリ テラルに対する節を先行読み出しすることが有効である．

表 8: 各フェーズにおける連続メモリ アクセスの比率
ベンチマーク 全体 節の包含関係の判定 節のマージ
AProVE07-11 0.89 0.12 0.92

velev-vliw-uns-4.0-9 0.93 0.86 0.96

maxor128 0.16 0.09 0.19

8pipe k 0.81 0.82 0.80
blocks-blocks-
36-0.130-
NOTKNOWN

0.72 0.73 0.72

11pipe q0 k 0.80 0.84 0.70

表 8に各フェーズにおける連続メモリ アクセスの比率を示す． 第二列に
おける 0.89は全メモリ アクセスのう ち 89%を ， 第三列における 0.12は節
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の包含関係の判定におけるメモリ アクセスのう ち 12%を ， 第四列におけ
る 0.92 は節のマージにおけるメモリ アクセスのう ち 92%を連続メモリ ア
クセスが占めることを意味する． 表 8より ， ほとんどのベンチマークに対
し本システムは多く の連続メモリ アクセスを行っており ， メモリ 転送幅を
活用することができていることがわかる． 一部のベンチマークのフェーズ
で連続メモリ アクセスを行うことができない理由は， そもそもそのフェー
ズで適用が試みられる各アルゴリ ズムが適用可能となる割合が少なく 連
続メモリ アクセスを行う回数がないことと (例えば AProVE07-11におけ
る節の包含関係の判定フェーズは全計算時間の 9.4%のみを占める )， 問題
の特徴によるものであるためである (maxor128は以下に詳しく 述べるよ
う に， メ モリ から読み出されるデータ長が短く ， 連続メモリ アクセスが
有効に機能しない)．

0.4

0.6

0.8

1

1.2

1.4

1.6

1.8

2

20 30 40 50 60 70 80 90 100

計
算
時
間
の
比
率

レイテンシ

AProVE07-11
velev-vliw-uns-4.0-9
maxor128
8pipe_k
blocks-blocks-36-0.130-NOTKNOWN
11pipe_q0_k

図 12: メモリ アクセス遅延と計算時間の変化

図 12にメモリ アクセス遅延を変更した場合の計算時間の変化を示す．
図 12では， メモリ アクセス遅延が 50クロックサイクルである時の計算時
間を 1としている． 図 12において， ベンチマーク maxor128を除き計算時
間の変化は 15%未満であり ， 本システムがメモリ アクセス遅延を隠蔽す
ることができていることが分かる． 他のベンチマークと異なり maxor128

の計算時間は， メモリ アクセス遅延の影響を受けている． 表 9に， 幾つか
のベンチマークにおける， あるリ テラル lを含む節の数の平均値と ， l を
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含む節に含まれるリ テラルの総数の平均値と最大値を示す． この表から
分かるように， maxor128 では， 他のベンチマークと比べて節の数も， リ
テラルの総数も著しく 少ない． このため， 外部メモリ からの各データ読
み出しにおいて読み出されるデータ量が少なく ， メ モリ アクセス遅延の
占める割合が相対的に大きく なる． また本システムが実現している並列
度が節の数に比べて十分大きいため， 各アルゴリ ズムの処理も十分に高
速化されている (表 6に示したよう に maxor128 の高速化率は最も高い)．
その結果， 相対的にメモリ アクセス遅延が全実行時間において大きな割
合を占めるよう になる． このよう な問題の比率はベンチマークにおいて
は少なく ， また， 本実装による高速化率も他のベンチマークと比べて高
いことから ， メ モリ アクセス遅延を隠蔽しているとは言い難いが， 本実
装で十分であると考えている． このよう な問題に対しては，

1. 表 9に示した数値を事前に調べることにより ， このよう な問題の検
出を行い，

2. 小さな clause buffer を複数持つ回路を別途用意し (maxor128 にお
いては表 9の最大値に示したよう に高々 645/2個 (各節は少なく と
も 2 個のリ テラルを持つ)の節をキャッシングすればよい)， 次に処
理する変数が決定している場合 (hyper-unary-resolution以外の場合
がこれに該当する )， それらに対する先行読み出しを行う回路を別
途用意し ， その回路を用いる

ことにより ， ある程度のメモリ アクセス遅延の隠蔽が可能となると考え
ている．
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表 9: リ テラル lを含む平均節数とそれらの節に含まれるリ テラルの総数

ベンチマーク あるリ テラル lを含
む節の数の平均

あるリ テラル l を含
む節に含まれるリ テ
ラルの数の総和
平均 最大

AProVE07-11 5.9 30.1 599402

velev-vliw-uns-4.0-9 27.4 401.3 248959

maxor128 3.5 8.5 645

8pipe k 56.1 1271.7 641454
blocks-blocks-
36-0.130-
NOTKNOWN

19.5 535.4 7996

11pipe q0 k 42.8 1227.5 553247
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第5章

プリプロセッ サUnhidingの
高速化
本章ではプリ プロセッサ Unhidingの高速化について述べる [43]． Un-

hidingはリ テラルの依存関係を基に節とリ テラルを削除するプリ プロセッ
サであり ， 高い並列性を持つ． Unhidingのアルゴリ ズムはスタンピング
と単純化の二つのフェーズからなる． スタンピングにおいてはキャッシン
グ， 単純化においてはキャシングとバンクインタリ ーブによるメモリ アク
セスの最適化を行った． 本システム全体の高速化率は 1.3から 2.7倍程度
にとどまったが， 単純化フェーズのみでは 3倍程度 (シングルスレッド と
の比較においては 4.8倍から 7.3倍)であり バンクインタリ ーブによるメ
モリ アクセスの効率化が本システムにおいて有効であることを確認した．

5.1 Unhiding

Unhidingは SAT ソルバ Lingeling [40]の SATプリ プロセッサの一つ
である． Unhidingはリ テラルの依存関係を検出し ， それを元にリ テラル
と節を削除する． 表 10に SAT competition 2014 [9]のベンチマークに対
し Unhidingを適用後の変数， 節とリ テラル数を示す (表 10の実行環境は
CPUが Intel Core i7-2600， メ モリ 容量が 8GBであり 4コア 8スレッ ド
下で実行している )． u.c.%はベンチマークに含まれる単位節の割合を示
す． これらの単位節とそれらに含まれる変数は SATソルバか他のプリ プ
ロセッサの BCP フェーズにて削除される． 表 10より Unhidingを用いる
ことでリ テラル数を大きく 削減することができ， 単位節を大きく 増やす
ことができることがわかる．
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表 10: ベンチマークと Unhiding適用後のベンチマークの変数の数， 節数， リ テラル数と計算時間

original preprocessed(ratio)

ベンチマーク
変数の数
(×106)

節 数
(×106)

(u.c.%)

リ テラル数
(×106)

変数の数
節 数
(u.c.%)

リ テラル数 計算時間 (秒)

SAT dat.k95-24 1 rule 2 1.54 6.04(0.79%) 15.2 0.95 0.97(49%) 0.60 5.03

9vliw m 9stages iq3 C1 bug9 0.52 13.4(0%) 39.2 0.99 1.00(54%) 0.50 7.98
blocks-blocks-
36-0.120-
NOTKNOWN

0.49 8.78 (0.016%) 19.1 1.00 1.00(51%) 0.68 5.75

SAT dat.k90.debugged 1.46 5.72(0.79%) 14.3 0.95 0.97(50%) 0.60 4.77

grid-strips-grid-y-3.065-SAT 0.48 3.97(0.016%) 9.59 1.00 0.99(23%) 0.73 2.99
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Unhidingのアルゴリ ズムは以下の二つのフェーズからなる．

スタンピング
タイムスタンプを各リ テラルにつけることにより ， リ テラルの依存
関係を検出する．

単純化
リ テラルの依存関係を元に節とリ テラルを削除する．

5.1.1 スタンピング

リ テラルの依存関係「 aならば b」 を 「 a → b」 と表記し ， 式 2のよう
に定義する． すなわち， リ テラルの依存関係「 aならば b」 は 2-リ テラル
節で表される． 実応用問題にはこのよう なリ テラルの依存関係が多く 含
まれている．

(a → b) ≡ (a ∨ b) (2)

論理式F = (a∨ c)∧ (b∨ c)∧ (b∨ d)∧ (c∨ e)∧ (c∨ f)∧ (d∨ f)には図
13に示すリ テラルの依存関係が含まれている． このよう なリ テラルの依
存関係のグラフを binary implication graph (BIG)と呼ぶ．

a b

c d

e f

e f

c d

a b

図 13: Binary Implication Graph

BIGを構築するために， Unhidingでは深さ優先探索を行い、 タイムス
タンプを各リ テラルにつける． アルゴリ ズム 1に各リ テラルにタイムス
タンプをつけるための擬似コード を示す (0はスタンプが与えられていな
いことを示す)． リ テラル lのタイムスタンプは以下のスタンプのセッ ト
である．
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discovered (dsc(l))

深さ優先探索において， lに最初に訪れた時に付けられるタイムス
タンプ (アルゴリ ズム 1の 8行目)．

finished (fin(l))

深さ優先探索において， lから親リ テラルに戻る時に付けられるタ
イムスタンプ ( アルゴリ ズム 1の 17行目)．

observed (obs(l))

lにアクセスしたときに更新されるスタンプ． lが複数の親リ テラル
を持つとき， dsc(l)は一度のみ付けられるのに対し ， obs(l)は他の
親リ テラルからアクセスされた時にも更新される (アルゴリ ズム 1

の 14， 18行目)． スタンピング中の節の削除などに使用される．

discovered of the root literal (root dsc(l))

ルート リ テラルの discovered． スタンピング中の節の削除などに使
用される．

parent(prt(l)) lの親リ テラル.

論理式 F に対し ， アルゴリ ズム 1に従いタイムスタンプ
[dsc(l) : fin(l) : obs(l) : root dsc(l)] を各リ テラルに割り 当てた例を図
14に示す． 図 14においては， まずルート リ テラルの一つ aが選択され
discoveredがつけられる (ルート リテラルは親リ テラルを持たないリ テラ
ル)． 次に c， eとたどり discoveredがつけられる． eには子リ テラルが存
在しないため finishedがつけられ， cへ戻り次の子リ テラル f に移動する．
aの子リ テラルをすべて探索した後， 他のルート リ テラルを選択し (図 14

では f)， 同様の処理を繰り 返す．
タイムスタンプからリ テラルの依存関係を検出するために， parenthesis

theorem を用いる． この定理より ， リ テラル u， vが dsc(u) < dsc(v)かつ
fin(u) > fin(v)を満たす時， vは uの子リ テラルである． 図 14において
実線で表された依存関係が， parenthesis theoremにより 検出された BIG

である． Parenthesis theoremにより 全てのリ テラルの依存関係を検出す
ることはできないが (例えば図 14における破線で表された依存関係)， タ
イムスタンプの比較のみで高速にリ テラルの依存関係を検出することが
できる．
深さ優先探索により リ テラルにタイムスタンプをつけている間， 以下
のアルゴリ ズムを適用し ， タイムスタンプのつけ直しと ， 節と変数の削
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アルゴリズム 1 タイムスタンプの付与手順
1: List root literals (RTS)

2: stamp := 0

3: for all root ∈ RTS do

4: Stamp(stamp, l, stamp)

5: end for

6: function Stamp(stamp, l, root dsc)

7: stamp := stamp+ 1

8: dsc(l) := stamp

9: root dsc(l) := root dsc

10: for all (l ∨ l′) ∈ F do

11: if dsc(l′) = 0 then

12: Stamp(stamp, l′, root dsc)

13: end if

14: obs(l′) := stamp

15: end for

16: stamp := stamp+ 1

17: fin(l) := stamp

18: obs(l) := stamp

19: end function
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a[1:8:8:1] b[19:22:22:19]

c[2:7:19:1] d[20:21:21:19]

e[3:4:4:1] f[5:6:20:1]

e[23:24:24:23] f[9:18:18:9]

c[14:17:23:9] d[10:13:13:9]

a[15:16:16:9]b[11:12:17:9]

図 14: タイムスタンプ例

除を行う ．

1. Failed literal elimination (FLE )

2. Transitive reduction (TRD)

3. Equivalent literal substitution (ELS )

5.1.1.1 Failed literal elimination

単位節 (x) を論理式 F に追加すると F が偽になる時， リ テラル x を
failed literal と呼ぶ． (l → l′)に対し ， l′ と l′が共通する親リ テラル xを
持つとき， xは真でなければならず xは failed literalとなる． (l → l′)が
root dsc(l) ≤ obs(l′)を満たす時， l′と l′は共通する親リ テラルを持つ． こ
れは図 15に示すよう な (root(l) → x) ∧ (x → l′) ∧ (x → l) ∧ (l → l′)と
いった依存関係が含まれていることを意味する (root(l)は lのルート リ テ
ラル).

y
...a l

...

図 15: Failed literalの例

(l → l′)のタイムスタンプが上記の条件を満たす時， Unhidingはスタッ
クを遡り dsc(x) ≤ obs(l′)を満たす xを探索する． xが dsc(x) ≤ obs(l′)を
満たすならば， xは failed literalである． xが failed literalであると判定
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されたならば， 単位節 (x)を F へ追加する (変数 xは SATソルバまたは
他の SATプリ プロセッサの BCPフェーズにて削除される ) ． このよう な
単位節の追加を failed literal elimination (FLE )と呼ぶ．

5.1.1.2 Transitive reduction

論理式 F = (u → a) ∧ (a → v) ∧ (u → v) において (u → v) は
(u → a)∧ (a → v)より 導出することができる (図 16)． BIGにおいてこの
よう な他のパスから導出できるパスを transitive edge と呼ぶ． Transitive

edgeは他のパスから導出できるため， F より 削除しても F の真偽は変わ
らない．
F より trasitive edge を削除する処理を transitive reduction(TRD) と
呼ぶ．

u

a

図 16: Transitive edgeの例

5.1.1.3 Equivalent literal substitution

節 (l → l′)が fin(l′) = 0 (l′の finishedにスタンプが与えられていない)

かつ dsc(l′) < dsc(l)を満たす時， (l → l′) ∧ (l′ → l)といった環状の依存
関係が存在する．

a

b c

l l'

a

b c

l l'

適用なし 適用後

図 17: ELSの例
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この時 lと l′に同じタイムスタンプをつけることでより多く のリ テラル
の依存関係を検出することができる． 論理式F = (a → l)∧(l → l′)∧(l′ →

l) ∧ (l → b) ∧ (l′ → c)に対し ， アルゴリ ズム 1のみ処理した場合 (l → b)

， (l → c)， (l′ → c)のみを検出することができる (図 17における黒矢印)．
lと l′に同じタイムスタンプをつけることで， さらに (l′ → b)を検出する
ことができる (図 17における白矢印)．
lと l′のようなリ テラルを equivalent literal と呼び， equivalent literal に
同じタイムスタンプをつける処理を equivalent literal substitution(ELS )

と呼ぶ．

5.1.2 単純化

スタンピングフェーズにより 付けられたタイムスタンプを元に， リ テ
ラルの依存関係を検出し ， 以下のアルゴリ ズムを適用することで節とリ
テラルを削除する．

1. Unhiding tautology elimination (UHTE)

2. Unhiding literal elimination (UHLE)

5.1.2.1 Unhiding Tautology Elimination

論理式 F = (a ∨ b ∨ c) ∧ (a → x) ∧ (x → b)において， 式 3 より 節
(a ∨ b ∨ c)を削除することができる．

(a ∨ b ∨ c) ∧ (a → x) ∧ (x → b)

≡ ((a ∨ b ∨ c) ∧ (a → b)) ∧ (a → x) ∧ (x → b)

⇒ (a → x) ∧ (x → b) (3)

F における (a ∨ b ∨ c)を hidden tautology と呼び， hidden tautologyを削
除する処理を hidden tautology elimination(UHTE )と呼ぶ．
タイムスタンプの比較により 節Cが hidden tautologyであるか判定す
ることができる． C に含まれるリ テラル lpos と C に含まれるリ テラルの
否定 lneg(lnegは C に含まれない)が dsc(lneg) < dsc(lpos)かつ fin(lneg) >

fin(lpos)を満たす時， Cは hidden tautologyである．
ただし |C| = 2であり ， lpos = lneg または prt(lpos) = lneg である時， C

は hidden tautologyではない． lpos = lnegである場合， lnegは failed literal
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であるため ((l → l) ≡ (l)) ， この依存関係は残したほう がよい． また
prt(lpos) = lnegである場合， (prt(lpos) → lpos)であり ， この依存関係は削
除することができない．

5.1.2.2 Unhiding Literal Elimination

論理式F = (a∨ b∨ c∨ d)∧ (a → b)∧ (b → c)において， 式 4より (a∨

b∨ c∨d)から aと bを削除することができる． 式 4は self-subsumption(第
4.1.2章)と逆の式変形である．

(a ∨ b ∨ c ∨ d) ∧ (a → b) ∧ (b → c)

≡ ((a ∨ b ∨ c ∨ d) ∧ (a ∨ b)) ∧ (b → c)

≡ ((b ∨ c ∨ d) ∧ (b ∨ c)) ∧ (a → b)

≡ (c ∨ d) ∧ (a → b) ∧ (b → c) (4)

このよう にしてリ テラルを削除する処理を unhiding literal elimination

(UHLE )と呼び， この処理によって削除されるリ テラルを hidden literal

と呼ぶ．
タイムスタンプの比較により ， hidden literalを検出することができる．
節Cに含まれるリ テラル lと l′が dsc(l) < dsc(l′)かつ fin(l) > fin(l′)， ま
たは dsc(l) > dsc(l′)かつ fin(l) < fin(l′)を満たす時， lは hidden literal

である．

5.2 FPGAへの実装
図 18に本システムの概要を示す． Stamping unitは深さ優先探索を行
い， 各リ テラルにタイムスタンプを付ける． 同時に TRD， ELS ， FLE を
適用する． Simplification unitは UHTE と UHLE を適用し ， リ テラルと
節を削除する． Time stamp cacheはタイムスタンプのアソシエイティ ブ
キャッシュである． 一度読み込まれたタイムスタンプは time stamp cache

にキャッシュされ再利用される .

5.2.1 データ構造

図 19に本システムで用いるデータ構造を示す． Short clause tableは長
さ 32以下の節の先頭アド レスと節の長さを格納する． 本システムにおい
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図 18: システム概要

て short clause tableは一度構築された後は変更されない． Clause listは
第 4.2.1章における clause tableと同様であり ， 節に含まれるリ テラルを
格納する．
Binary occurrence tableはリ テラル lの binary occurrence listの先頭ア
ド レスと終端アド レスを格納する． Binary occurrence listは lを含む 2-リ
テラル節の， lでないリ テラルを格納する (第 4.2.1章における occurrence

listが節へのアド レスを格納するのに対し ， binary occurrence listはリ テ
ラルを直接格納する )． 本システムにおいて， binary occurrence table及
び binary occurrence listは一度構築された後は変更されない．
Time stamp mapは変数からタイムスタンプを取得することができる
連想配列である． Time stamp mapはスタンピングにおいて構築と更新
がされ， 単純化においては変更されない．
これらのデータ構造は DRAM上に格納される．

5.2.2 処理手順

本システムにおける処理手順はソフト ウェアと同様である．

1. Stamping unitにてタイムスタンプを各リ テラルにつける． 同時に
TRD， ELS， FLEを適用する．
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図 19: データ構造

2. Simplification unit にて上記 1. で構築した BIG を元に UHTE と
UTLEを適用する．

本システムのメモリ アクセスは以下の 3つに大別することができる．

Binary occurrence listのリニアスキャン
ルート リ テラルをリ スト するために， binary occurrence listをスキャ
ンする． これは全て連続アクセスであり ， バースト リ ード が可能で
ある．

スタンピングにおける深さ優先探索
このメモリ アクセスはランダムであり ， メモリ アクセス遅延が大き
く 性能に影響を与える． 本システムでは専用のキャッシュにより メ
モリ アクセス遅延を隠蔽することを目指す．

単純化における各節のタイムスタンプの読み込み
このメモリ アクセスはランダムであるが， 読み込みの順序が事前に
わかる． 本システムでは 16個の節を同時に比較するために， まず 8

個の DRAMバンクに対応した 8個のキューに各リ テラルのアド レ
スをソート し格納する． その後 8個の DRAMバンクに順々に読み
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込みをかけることで， メモリ 転送幅を最大限活用する． また， 専用
のキャッシュにより メモリ アクセス遅延を隠蔽する．

5.2.3 Stamping unit

図 20に stamping unitの概要を示す． Stamping unitにおいて， まず
root literal finderを用いてルート リ テラルをリ スト する． リ テラル lが論
理式に含まれていない時， lはルート リ テラルである ((x → l)が論理式
に含まれていないことを意味する )． すなわち binary occurrence listをス
キャンし ， lが含まれているかどうか調べることでルート リ テラルを検出
することができる．
深さ優先探索によるタイムスタンプの付加において， 二つのスタック

(図 20における Stack と S)が使用される． Stackには以下のデータがス
タックされる．

1. リ テラル l．

2. lの binary occurrence list．

3. lと lのタイムスタンプ．

4. FLEと TRDが適用された時にセッ ト されるフラグ．
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表 11: Stackと Sの深さ
benchmark Stackの深さ Sの深さ
E00N23 23 23

blocks-blocks-36-0.120-NOTKNOWN 4 4

blocks-blocks-37-1.120-NOTKNOWN 4 4

aaai10-planning-ipc5-pipesworld-27-step14 10 12

traffic r uc sat 119 119

5. lが equivalent literalである時にセッ ト されるフラグ．

Sは親リ テラルに戻る際に fin()がつけられるリ テラルのスタックで
ある．
表 11に各ベンチマークにおいて必要とされる Stackと Sの深さを示す．
表 11より 本論文で用いたベンチマークでは Stackと Sの深さは 128 あれ
ば十分であり ， block RAMを用いることで実装可能である． 本システム
では Stackと Sの深さを 256とした .

アルゴリ ズム 2にタイムスタンプの処理手順を擬似コード で示す． 擬
似コード において， parallel， parallel if と parallel else if は並列に実行さ
れる．
Stamping unit では failed literal detector， transitive edge detector，

equivalent literal detector と child node checkerの 4 モジュールが同時
に動作する (アルゴリ ズム 2における行 34， 39， 44， 56)． Failed literal

detector， transitive edge detectorと equivalent literal detectorはそれぞ
れ FLE， TRDと ELSを適用する． Child node checkerは探索すべき子リ
テラルが存在するか判定する． これらの結果は controllerに送られ， Stack
と Sが更新される．
読み込まれた子リ テラルは Stack内にキャッシュされ,再利用される． 読
み込まれたタイムスタンプは time stamp cacheにキャッシュされ， 再利
用される． スタンピングにおいて obs(l)は頻繁に更新されるため (アルゴ
リ ズム 2の 4行目,アルゴリ ズム 2の 48,62行目)， lのタイムスタンプが
time stamp cacheにキャッシュされているならば， DRAM上と time stamp

cache上の obs(l)を同時に更新する .
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アルゴリズム 2 スタンピング処理手順
1: List root literals (RTS)
2: stamp := 0
3: while root ∈ RTS do

4: Push root to Stack
5: while Stack is not empty do

6: l is the head of Stack
7: if l does not have children then

8: Processed on Stack
9: if observed != 0 then ⊲ FLE

10: if dsc(lfailed) > observed then

11: lfailed := l

12: else

13: parallel

14: Write {lfailed}; observed := 0
15: end

16: end if

17: end if

18:

19: Processed on S
20: if is equivalent(l) == false then ⊲ ELS

21: stamp := stamp + 1
22: repeat

23: parallel

24: l′ := S.pop()
25: dsc(l′) := dsc(l)
26: fin(l′) := stamp
27: end

28:
Write l′ time stamp to DRAM
and Time stamp cache

29: until l′! = l

30: end if

31:
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32: else ⊲ l has children

33:
Read a time stamp of l′ (one of a
l child) from DRAM or Time stamp
cache

34: parallel if

is visited ==
false&&
dsc(root(l)) ≤ obs(l′)

35: parallel ⊲ FLE

36: lfailed := l; observed := obs(l′)
37: is visited(l) := true
38: end

39: parallel else if
is visited(l) == false
&& dsc(l) < obs(l′)

40: parallel ⊲ TRD

41: Remove {l ∨ l′} from Clause table
42: is visited(l) := true
43: end

44: parallel else if
is visited(l) == false
&& dsc(l) == 0

45: parallel

46: Processed on Stack ⊲ Visit l′

47: stamp := stamp + 1
48: dsc(l′) := stamp; obs(l′) := stamp
49: is visited(l′) := false
50: is equivalent(l′) := false
51: Read l′ children

⊲ Update l time stamp
52: is visited(l) := true
53:

54: Push l′ to S
55: end

56: parallel else if
fin(l′) == 0&&
dsc(l′) < dsc(l)

57: parallel ⊲ ELS

58: dsc(l) := dsc(l′)
59: is equivalent(l) := true
60: end

61: end if

62: obs(l′) := stamp
63: end if

64: end while

65: end while
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reader

Clause reader

s reader

図 21: Simplification unit概要

5.2.4 Simplification unit

図 21に simplification unitの概要を示す． スタンピングの後， simplifi-

cation unitにて UHTEと UHLEを適用する．
UHTE と UHLEでは dsc(lneg) < dsc(lpos)かつ fin(lneg) > fin(lpos)，
または dsc(l) < dsc(l′)かつ fin(l) > fin(l′)を満たす節内のリ テラルの探
索が行われる (第 5.1.2章)． どちらの処理も節内のタイムスタンプのみを
比較することで行うことができる． このため， 全ての節に対しアルゴリ ズ
ムを並列に適用することができる． 本システムでは 16個の長さ Ls = 32

以下の節を並列に処理するとともに， 各節に対して UHTEと UHLEを並
列に適用する．
Simplification unitの処理手順は以下のとおり である．

1. Address readerが short clause tableより Ls(本システムでは 32)以
下の長さの節のアド レスを N(本システムでは 16)個読み込む．

2. Clause readerが Clause listより N 個の節に含まれるリ テラルを読
み込む．

3. Time stamp readerが各リ テラルのタイムスタンプを読み込む．

59



表 12: Lsに対するリ テラルの削減率

Ls

ソフト ウェアと
Ls = 32の時と
の比較

ベンチマーク 16 32 64

SAT dat.k95-24 1 rule 2 0.39 0.40 0.40 1.00

9vliw m 9stages iq3 C1 bug9 0.34 0.41 0.44 0.86
blocks-blocks-

36-0.120-

NOTKNOWN

0.25 0.25 0.27 0.91

SAT dat.k90.debugged 0.39 0.40 0.40 1.00

grid-strips-grid-y-3.065-SAT 0.19 0.19 0.19 0.89

4. UHTEユニッ ト と UHLEユニッ ト が UHTEと UHLEを N 個の節
に並列に適用する．

5. Clause and literal table updaterがリ テラルと節を消去する．

6. 1.から 5.を長さ Ls以下の全ての節に対し適用する．

Ls を変化させた時のリ テラルの削減率の変化を表 12に示す． 表 12に
おいて， 0.41は 41%のリ テラルを削除したことを意味する． 表 12より Ls

が 32以上であるならば， ソフト ウェアとほぼ同等の削減率に達すること
がわかる (ソフト ウェアでは UHTEが非常に長い節を削除することがあ
る． 節数は少ないが， これがリ テラルの削減率に影響している )． 本シス
テムでは Ls を 32とした．
単純化において， ボト ルネックとなるのが上記 3.のタイムスタンプの
読み込み時のメモリ アクセス遅延である． これは単純に読み込みを行お
う とするとランダムアクセスを必要とするためである． ランダムアクセ
スによる待機時間の発生を防ぐために， バンクインタリ ーブを行う ． 論
理式 F = (a∨ b ∨ c)∧ (b∨ c∨ d)∧ (c∨ d∨ e)に対し K = 2個のバンクを
持つ DRAMへバンクインタリ ーブを行う例を示す．

1. K = 2個のキュー (Q0と Q1)に F 中のリ テラルを格納する． この
時Q0には DRAMのバンク 0に格納されているタイムスタンプに
対応するリ テラルが， Q1にはDRAMのバンク 1に格納されている
タイムスタンプに対応するリ テラルが格納される． 論理式F に対し
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DRAMバンク 0には {a, c, e}が， バンク 1には {b, d}が格納されて
いる場合， Q0には {a, c, c, c, e}， Q1には {b, b, d, d}が格納される．

2. Q0と Q1に格納されているリ テラルの読み込み命令を各DRAMバ
ンクに交互に送る． この例の場合， 読み込み命令の発行順番は
{a, b, c, b, c, d, c, d, e}となる． タイムスタンプが time stamp cacheに
キャッシュされている場合は time stamp cacheからタイムスタンプ
を読み込む．

この手法では， 全てのDRAMアクセスをインターリ ーブすることはでき
ないが， 単純な実装で効率的なメモリ アクセスを実現することができる．
また N 個の節を並列に処理するために十分に強力な手法である．
この処理において， リ テラルは節に格納された順番に読み込まれるとは
限らない． このため， 読み込まれたタイムスタンプは time stamp reader

によって再配置される．

5.3 性能評価
本システムを Xilinx Kintex-7 XC7VLX325Tに実装した． この回路は

DRAM I/Fを除いて 32 K LUTsと 340個の block RAMを使用する． 動
作周波数は 200MHzである (これはDRAM I/Fに依存する )． このシステ
ムにおいて， 最大 8192個のタイムスタンプが time stamp cacheにキャッ
シュされる． また UHTEと UHLEは長さ 32以下の節 16個に対し並列に
適用される．
本システムの性能評価は全てハード ウェアシミ ュレータによって行っ
た． ハード ウェアシミ ュレータを用いることで， 最適な並列度を決めた
り メモリ アクセス遅延を変更した時の性能の変化を評価したり すること
ができる．
表 13に本システムの計算時間とソフト ウェアに対する高速化率を示す．
また表 14にスタンピングと単純化それぞれにおける， ソフト ウェアに対
する高速化率を示す． 表 13と表 14における 1.29は 1.29倍ソフト ウェア
に比べ高速化したことを意味する． 表 13に示したとおり ， 本システムの
高速化率は 1.3から 2.3倍程度とそれ程大きいとは言えない． これは以下
の理由による．

1. ソフト ウェアは 4コア 8スレッ ド を使用する (表 13と表 14におい
て Intel Core i7-2600 3.4GHzを使用している )． 表 13より ， 1コア
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表 13: 計算時間と高速化率
高速化率

ベンチマーク 計算時間 4コア
8スレッ ド

1コア
1スレッ ド

SAT dat.k95-24 1 rule 2 3.91 1.29 1.84

9vliw m 9stages iq3 C1 bug9 3.52 2.27 4.34
blocks-blocks-
36-0.120-
NOTKNOWN

2.96 1.94 3.08

SAT dat.k90.debugged 3.70 1.29 1.82

grid-strips-grid-y-3.065-SAT 1.81 1.65 2.76

表 14: 各フェーズにおける高速化率

4コア 8スレッ ド 1コア
1スレッ ド

ベンチマーク スタンピング 単純化 単純化
SAT dat.k95-24 1 rule 2 0.69 3.68 4.85

9vliw m 9stages iq3 C1 bug9 1.30 3.49 7.31
blocks-blocks-

36-0.120-

NOTKNOWN

1.21 3.37 5.71

SAT dat.k90.debugged 0.69 3.68 4.83

grid-strips-grid-y-3.065-SAT 0.91 3.74 6.74

1スレッド のソフト ウェアに対し ， 本システムは 1.8から 4.3倍の高
速化を行う ことができることが分かる．

2. マイクロプロセッサは本システムより大きなキャッシュメモリ (8MB)

を持つ．

3. 本システムでは， メモリ アクセスの複雑さからスタンピングが十分
に高速化されていない． 表 14に示すとおり ， スタンピングにおける
高速化率は 0.69から 1.30倍にとどまる． これはタイムスタンプの
キャッシングによるメモリ アクセス回数の削除しか行われていない
ためである． 一方， 単純化における高速化率は 3.4から 3.7倍 (1コア
1スレッ ド 下においては 4.8から 7.3倍)であり ， 十分な高速化率を
達成したといえる． これは単純化においてタイムスタンプのキャッ
シングによるメモリ アクセス回数の削除やバンクインタリ ーブを活
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用した並列処理が行われているためである．
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図 22: Simplification unitにおける並列性と計算時間

図 22に並列に UHTEと UHLEを適用する節数を変更した際の， 計算
時間の変化を示す (並列処理する節数が 16の時の計算時間を 1 とする )．
図 22 より ， 並列に処理を行う節数を増やすほど計算時間は短く なるが，
その減少幅は小さく なる． 本システムでは 16個の節に対し並列に UHTE

と UHLEを適用する．
表 15に各フェーズにおけるメモリ アクセスの種類の比率を示す． 第二
列における 0.017はスタンピングにおける全メモリ アクセスに対し ， 連続
アクセスが 1.7%を占めることを意味する． 第三列における 0.55は単純化
におけるメモリ アクセスに対し連続アクセスが 55%を ， 第四列における
0.18はバンクインタリ ーブが 18%を占めることを意味する． 表 15より ス
タンピングにおいて連続メモリ アクセスはほとんど行われていないこと
がわかる． これは子リ テラルのタイムスタンプの読み込みがランダムア
クセスであることと ， 連続アクセスを行う ことができる子リ テラルの読
み込みは stackを用いたキャッシングにより その回数が抑えられているこ
とによるものである． 単純化におけるメモリ アクセスは連続アクセスと
バンクインタリ ーブが多く を占める． すなわち， 本システムにおいては
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表 15: 各フェーズにおけるメモリ アクセスの比率
ス タ ン ピ
ング

単純化

ベンチマーク
連続ア ク
セス

連続アクセス
バ ン ク
イ ン タ
リ ーブ

SAT dat.k95-24 1 rule 2 0.017 0.55 0.18

9vliw m 9stages iq3 C1 bug9 0.046 0.63 0.073
blocks-blocks-
36-0.120-
NOTKNOWN

0.043 0.63 0.067

SAT dat.k90.debugged 0.017 0.55 0.18

grid-strips-grid-y-3.065-SAT 0.026 0.60 0.12

単純化においてメモリ アクセスを著しく 効率化することができたことを
意味する． 表 15において， 単純化における連続アクセスとバンクインタ
リ ーブの比率が大きく 異なる理由は， バンクインタリ ーブが行われるタ
イムスタンプの読み込みの際には， time stamp cacheにより キャッシュさ
れたタイムスタンプが再使用されることがあり ， これがメモリ アクセスの
回数を抑えているためである (タイムスタンプの読み込みにおいてキャッ
シングが有効である理由は， リ テラルか変数をキーとして問題中の節が
ソート されていることがあるためである )．
表 15より 単純化においてはリ テラルやタイムスタンプのキャッシング
が有効に働いていること ， また本システムのボト ルネックはスタンピン
グにおける子リ テラルのタイムスタンプの読み込みであることがわかる．
図 23にメモリ アクセス遅延を変更した際の計算時間の変化を示す． 図

23においては本システムの 50 クロッ クサイクル (250ナノ 秒) を 1 とし
て計算時間を正規化している． 図 23より メモリ アクセス遅延に対する計
算時間の変化は小さく ， 本システムがメモリ アクセス遅延を隠蔽するこ
とができていることを示す． 図 23において， SAT dat.k95-24 1 rule 2と
SAT dat.k90.debuggedは他のベンチマークに比べメモリ アクセス遅延の
影響を大きく 受けている． これはこの二つのベンチマークでは総計算時
間に対しスタンピングに要する時間の比率が大きいためである．
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図 23: メモリ アクセス遅延と計算時間
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第6章

まとめと今後の展望
本章では本論文のまとめと ， 今後の展望について述べる．

6.1 まとめ
本論文では 2つの SATプリ プロセッサ SatELiteと Unhidingの高速化
手法について述べた． 本論文ではそれぞれの SATプリ プロセッサのアル
ゴリ ズムの FPGAへの実装方法， メモリ アクセスの効率化手法とアクセ
ス遅延や並列度を変えた際の性能の変化を調べた．
SatELiteは高い並列性 (節の包含関係におけるリ テラルの比較と resol-

ventの生成等)を持ち， ハード ウェアを用いて高速化しやすいアルゴリ ズ
ムからなる． しかし ， 並列化したときボト ルネックとなるのがメモリ ア
クセスである． 本システムはキャッシングにより メモリ アクセスの回数を
抑えることで， メ モリ アクセス遅延を隠蔽した． さらに並列化とメモリ
アクセス最適化を行う ことにより ， 3.4倍から 54倍の高速化を行う こと
ができた． しかし ， 問題によっては， 高速な処理速度は実現できてはいる
ものの， メ モリ アクセス遅延を隠蔽できていない． これは， これらの問
題においては 一回の処理の対象となる節の数が少ないため， あるリ テラ
ルの計算時間と ， そのリ テラルの処理に必要な節の読み込み時間を比べ
たときに， リ テラルの計算時間の方が短く なってしまっているためであ
る． このよう な問題に対しては節数が少ないことを利用して， 複数のリ
テラルに対する節の保持が可能となるよう に clause bufferを改良し ， 複
数のリ テラルに対する節の先読みを行う ことにより ， ある程度まで遅延
を隠蔽することができると考えているが， この実装は今後の課題である．
Unhidingのアルゴリ ズムも基本的に高い並列性を持つ． スタンピング
においては各アルゴリ ズムを並列に適用することができるとともに， 複
数のルート リ テラルから探索を行う ことができるが， FPGAの内部メモ
リ 量の制約から今回の実装では複数のルート リ テラルからの並列探索は
実現できていない． 単純化においては複数の節， 複数のリ テラル並列に
処理するためにバンクインタリ ーブを行った． ランダムに発生する 8個の
DRAMバンクに対するメモリ アクセスを ， 8個のブロック RAMを用い
てソート し ， 各DRAMバンクへのアクセスを順繰り に行うことにより ほ
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ぼ最大限にメモリ 転送幅を使用することができた． これらの工夫により
単純化において十分な高速化を行う ことができ， この手法が大規模な問
題に対し有効であることを示すことができた． 本システムにおいて， ス
タンピングに関しては十分に高速化することができなかった． スタンピ
ングも単純化と同様にバンクインタリ ーブを活用することにより 高速化
することが可能である． これについては今後の課題である．

6.2 今後の課題
本論文においては二つの SATプリ プロセッサの FPGAへの実装を行
い， 高速処理を実現するために並列化とメモリ アクセスの最適化を行っ
た． 並列化については並列に動作するユニッ ト 数を変化させることで評
価を行った． しかし ， メ モリ アクセス最適化についての十分な評価を行
う ことができなかった． これは以下の理由による．

1. ハード ウェアにおいて， シミ ュレータにより どのよう なメモリ アク
セスが行われているか調べることができる． しかし ， ソフト ウェア
においては， どのよう なメモリ アクセスが行われているか調べるこ
とは困難である． そのため， 比較を行う ことが難しい．

2. メモリ アクセス最適化が一切働いていない場合の評価を行うことが
難しい． これはその評価を行うためにバースト リ ード などが行われ
ないように， 別途データ構造やアルゴリ ズムを再構築する必要があ
るためである．

メ モリ アクセス最適化手法の有効性を評価するためには， メ モリ アクセ
ス最適化手法を評価するためのデータ構造やシミ ュレータの作成， ソフ
ト ウェアにおけるメモリ アクセスのプロファイリ ングなど， メ モリ アク
セスの有効性を評価する手法を構築する必要がある．
本論文では 2つの SATプリ プロセッサを扱ったが， 他にも優秀な SAT

プリ プロセッサが存在し [23] [24]， また今後も開発されていく ものと考
えられる． それらの高速化においてこれらのメモリ アクセス最適化手法
が有効であるか， 検討・ 調査する必要がある．
本システムはハード ウェア SATソルバまたはソフト ウェア SATソルバ
と共に用いられるものである． そのため， 本システムとそれら SATソル
バを組み合わせて評価する必要がある． しかし ， SATプリ プロセッサの
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有効性は問題の種類， 変数の適用順序や SATソルバのアルゴリ ズムなど
に大きく 依存する． そのため， 実際に使用する際にはベンチマークなど
を用いて SATプリ プロセッサの組み合わせを試し ， チューニングを行う
必要がある．
これらは今後の課題である．
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