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アセンブリ言語上でのプログラム特化

徳 生 吉 孝† 脇 田 建†† 佐 々 政 孝††

本稿では，RISC 型アセンブリ言語上でのプログラム特化技法を定式化する．アセンブリ言語上で
のプログラム特化には，いくつかの問題がある．1つ目は，データフローの複雑さの問題である．一
般に，アセンブリプログラムは，コンパイラのレジスタ割付けによって，ソースプログラムよりも複
雑なデータフローを持つ．この問題を解決するためには，精度の高い束縛時解析を行わなくてはなら
ない．そこで本稿では，最も精度の高い束縛時解析である，program-point sensitiveな束縛時解析
を採用した．2つ目は，非構造的な制御フローの処理についての問題である．既存の C言語上での特
化器は，非構造的な制御フローを直接処理することができなかった．そのため，特化の前に，非構造
的な制御フローを取り除くプログラム変換を行う必要があった．本稿では，制御フロー解析を行うこ
とによって，非構造的な制御フローを直接，処理することを可能にした．我々の知る限り，アセンブ
リ言語上でのプログラム特化に関する研究は，これまで知られていない．

Program Specialization for the Assembly Language

Yoshitaka Tokusyou,† Ken Wakita†† and Masataka Sassa††

In this paper, we formulate a program specialization technique for the assembly language.
There are several problems in specializing assembly programs. The first problem is due to the
complexity of the data flow. Because of the register allocation, assembly programs have more
complex data flow than source programs. To solve this problem, we must analyze accurately
the binding time values of the programs. In this paper, we introduce the most accurate bind-
ing time analysis, called program-point sensitive binding time analysis. The second problem
is due to the existence of the unstructured control flow. Existing program specializers for the
C language can not address directly the unstructured program. Therefore they need to trans-
form the unstructured program into the structured program before the specialization phase.
In this paper, we make it possible to specialize directly the unstructured program by analyzing
the control flow of program. As far as we know, research on the program specialization for
assembly language has not been done until now.

1. は じ め に

プログラム特化（program specialization）は部分評

価（partial evaluation）とも呼ばれており，プログラ

ムとその入力の一部を受け取ってプログラムの計算を

部分的に進め，効率の良いプログラムを生成するため

のプログラム変換技法である12)．

既存のプログラム特化の研究の多くは，C1),7)，ML4)

や Scheme3) 等の高水準言語で書かれたプログラムを

対象として行われてきた．しかし，高水準言語上での

プログラム特化は，もはやソースコードが存在しない

ソフトウェアを特化の対象とすることはできない．日
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常的に使用している多くのソフトウェアは，ユーザの

手元にソースコードが存在しない．このようなソフト

ウェアを特化対象とするためには，ソフトウェアをバ

イナリコードのままで，またはそれに近いレベルで扱

う必要がある．

そこで，本稿では，ソフトウェアをバイナリレベル

でプログラム特化すること8)を目標に，そのための準

備として，RISC型アセンブリ言語上でのプログラム

特化の技法を定式化した18)．我々の知る限りでは，ア

センブリ言語上でのプログラム特化技法に関する研究

は今までにない．

アセンブリ言語上でプログラム特化を行うことの利

点は，もはやソースコードの存在しないソフトウェア

を逆アセンブルしてから特化を行うことによって，元

のソフトウェアよりも効率的に実行できることや，プ

ログラムのソース言語に依存せずにソフトウェアの特

化が行えることがあげられる．
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アセンブリ言語上でプログラム特化を行う場合，以

下のような点で困難がある．

( 1 ) 高水準言語の変数に相当するレジスタに加えて，

メモリアドレスを扱う必要がある点

( 2 ) アセンブリコードの持つ非構造的な制御フロー

を扱う必要がある点

( 3 ) コンパイラによるレジスタ割付けの結果，ソー

スコード中で異なる変数が同一のレジスタに割

り付けられる場合がある等，アセンブリコード

が複雑なデータフローを持つ点

( 4 ) メモリアクセスに対するエイリアス解析が，高

水準言語における一般的なエイリアス解析に比

べて難しい点

本稿では，主に上記の ( 1 )から ( 3 )に対する解決

策を提示する．( 4 )については，本稿では扱わない．

本稿では，複雑なデータフローを処理するために，

program-point sensitiveな束縛時解析を導入した．束

縛時解析（binding time analysis12)）とは，プログラ

ムの入力の一部が与えられたときに，プログラム中

の特化時に計算できる（静的：static）部分と，実行

時まで計算できない（動的：dynamic）部分とを決定

することである．静的と動的とを束縛時値（binding

time values）と呼ぶ．program-point sensitiveな束

縛時解析とは，変数の束縛時値がプログラムポイント

ごとに計算されることである．これは，文献 10) に

よって初めて導入された束縛時解析で，変数の使用に

よる出現に対する束縛時値と定義による出現に対する

束縛時値とを，別々に扱うことで実現される．本稿で

は，program-point sensitive な束縛時解析を制約解

消（constraints solving）9),12),16)を用いて，文献 10)

のアルゴリズムよりも簡潔な表現で定式化した．制約

解消による束縛時解析は，束縛時値に対するプログラ

ム中の変数の不等式及び等式（制約，constraint）を

解くことによって行われる．

また，本稿では，アセンブリ言語上の非構造的な制

御フローを直接扱うために，制御フロー解析を行う．

本稿の制御フロー解析は，フローグラフに基づいてお

り，プログラム中に存在する制御フローの分岐点や合

流点等に関して，様々な情報を収集する．

本稿の手法は一般の RISCアーキテクチャに適用で

きると考えるが，ここでは SPARCアーキテクチャ19)

のサブセットを仮定した．本稿では，アルゴリズムの

簡単化のため，次のようにアーキテクチャを制限する．

各項目の詳細は，3 章で述べる．

( 1 ) %sp と %fp を含む 32個の整数型レジスタの

みを扱う．

( 2 ) 制御転送命令の遅延スロットはすべて nop 命

令とする．

( 3 ) 手続き間にまたがるプログラム特化は行わない．

( 4 ) メモリ参照は，%spと %fpからの相対アクセ

スのみを許す．

( 5 ) SPARCアーキテクチャのレジスタ・ウインド

ウは扱わない．

以降では，それぞれ，2 章で program-point sensi-

tivityについて，3 章で本稿で扱うアセンブリ言語の

仕様とその制限について述べ，4 章で本稿のアルゴリ

ズムで用いる数学的な定義を行う．また，それぞれ，5

章で本稿のプログラム特化アルゴリズムで必要な制御

フロー解析について，6章で制約解消による program-

point sensitiveな束縛時解析のアルゴリズムについて，

7 章では 2段階の簡単な手順で生成拡張1),12),13)（プ

ログラムの静的な入力値から，特化されたプログラム

を生成するプログラム）を生成するアルゴリズムにつ

いて説明する．さらに，8 章で本稿のアルゴリズムを

用いて行った評価実験，9 章で関連研究，10 章でま

とめを述べる．

2. Program-point sensitivity

束縛時解析の目的は，あらかじめ決められた制約を

満たす束縛時値の割当てのうち，動的となるものが最

も少ない割当てを求めることである12)．

program-point sensitiveな束縛時解析10)は，flow

sensitiveな束縛時解析11)や，polyvariantな束縛時解

析12)と同義であり，変数の束縛時値をプログラムポイ

ントごとに計算することである．したがって，1つの

変数があるプログラムポイントでは静的になり，別の

プログラムポイントでは動的になる．一方，program-

point insensitiveな束縛時解析は，monovariantな束

縛時解析12) とも呼ばれており，各変数の束縛時値を

プログラム全体で 1つ計算することである．したがっ

て，ある変数がプログラム中で 1カ所でも動的ならば，

すべての出現で動的になる．

アセンブリ言語上でプログラム特化を行う場合，次

のような点から program-point sensitiveな解析を行

う必要がある．

• コンパイラのレジスタ割当ては，ソースプログ
ラム中の多数の変数を，アセンブリプログラム

の少数のレジスタに割り当てる．そのため，ソー

スプログラム中で動的である変数と，静的である

変数とが，同じレジスタに割り当てられた場合，

program-point insensitiveな解析では，そのレジ

スタのすべての出現を動的にしてしまう．一方，
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0 power : 10 cmp %o1,−1 20 b .LL2

1 st %i0,[%fp+68] 11 bne .LL4 21 nop

2 st %i1,[%fp+72] 12 nop 22 .LL3 :

3 mov 1,%o0 13 b .LL3 23 ld [%fp−20],%o0

4 st %o0,[%fp−20] 14 nop 24 mov %o0,%i0

5 .LL2 : 15 .LL4 : 25 b .LL1

6 ld [%fp+72],%o1 16 ld [%fp−20],%o0 26 nop

7 add %o1,−1,%o0 17 ld [%fp+68],%o1 27 .LL1 :

8 mov %o0,%o1 18 mul %o0,%o1,%o0 28 ret

9 st %o1,[%fp+72] 19 st %o0,[%fp−20] 29 nop

図 1 program-point sensitive な解析の結果
Fig. 1 Result of the program-point sensitive analysis.

0 power : 10 cmp %o1,−1 20 b .LL2

1 st %i0,[%fp+68] 11 bne .LL4 21 nop

2 st %i1,[%fp+72] 12 nop 22 .LL3 :

3 mov 1,%o0 13 b .LL3 23 ld [%fp−20],%o0

4 st %o0,[%fp−20] 14 nop 24 mov %o0,%i0

5 .LL2 : 15 .LL4 : 25 b .LL1

6 ld [%fp+72],%o1 16 ld [%fp−20],%o0 26 nop

7 add %o1,−1,%o0 17 ld [%fp+68],%o1 27 .LL1 :

8 mov %o0,%o1 18 mul %o0,%o1,%o0 28 ret

9 st %o1,[%fp+72] 19 st %o0,[%fp−20] 29 nop

図 2 program-point insensitive な解析の結果
Fig. 2 Result of the program-point insensitive analysis.

program-point sensitiveな解析では，同じレジス

タであっても，プログラムポイントごとに束縛時

値を割り当てるので，望ましい結果が得られるこ

とが多い．

• 高水準言語上でのプログラム特化では，生成する
残余プログラム（residualized program：特化さ

れたプログラム）の性能にかかわらず，バックエ

ンド・コンパイラの最適化によって，プログラム

を効率的に実行できることが多い．しかし，アセ

ンブリ言語上でプログラム特化を行う場合，その

ような最適化を期待できない．そのため，特化時

に効率の良い残余プログラムを生成するか，特化

後に改めて残余プログラムを最適化する必要があ

る．program-point sensitive な解析を行った場

合，program-point insensitiveな解析を行った場

合よりも，効率の良い残余プログラムを生成する

ことができる．

例として，自然数のべき乗を計算する power関数の

アセンブリプログラムに対して，program-point sen-

sitiveな束縛時解析を行った結果を図 1に，program-

point insensitiveな解析を行った結果を図 2 に示す．

power関数の入力値 x と n は，それぞれ %i0と %i1

に渡され，返り値 xn は %i0 に渡されるとする．解

析の入力は，%i0が動的，%i1が静的であるとする．

図の下線は動的であることを表している．詳しくは，

6 章と 7 章で述べる．

このプログラムではレジスタ %o1にソースプログ

ラム中の変数 x と n の両方の値が割り当てられて

いる．そのため，program-point insensitiveな解析で

は，プログラムのほとんどすべてが動的とされてしま

い（図 2），特化がまったく行われない．一方，pro-

gram-point sensitiveな解析では望ましい結果が得ら

れ（図 1），この結果を用いることで，power 関数の

ループを n 個の乗算命令の列に置き換えた残余プロ

グラムが生成される．

3. 言語とその制限

本章では，本稿で扱うアセンブリ言語の構文とその

制限について述べる．本稿では，SPARCアーキテク

チャ19) のサブセットを仮定する．

レジスタは，スタック・ポインタ（%sp）とフレー

ム・ポインタ（%fp）を含む 32個の整数型レジスタ，

プロセッサ・ステータス・レジスタ（PSR）とプログ

ラムカウンタ（PC）のみを扱う．整数型レジスタの

仕様の詳細は，図 3 のとおりである．PSRは，条件

判定のための icc（ integer condition code）フィール

ドを含む．

本稿で扱う命令は，ロード・ストア命令，四則演算

命令，比較命令，分岐命令と，リターン命令である．

比較命令は，比較結果を iccフィールドに書き込み，

分岐命令は，iccフィールドの状態によって分岐先を

決定する．リターン命令は，レジスタ %i0の値を呼
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global : %g0 — %g7(%r0 — %r7) %g0(%r0) はつねに値 0 を保持する
out : %o0 — %o7(%r8 — %r15) %o6(%r14) はスタック・ポインタ %sp を兼ねる
local : %l0 — %l7(%r16 — %r23)

in : %i0 — %i7(%r24 — %r31) 入力パラメータ
%i6(%r30) はフレーム・ポインタ %fp を兼ねる
%i0(%r24) は呼び出し側への戻値を保持する

図 3 整数型レジスタの仕様
Fig. 3 Specification of integer registers.

program ::= label ’:’ sequence

sequence ::= command∗
command ::= instruction | label ’:’ instruction

instruction ::= ld ’[’ address ’],’regd | st regs ’,[’ address ’]’ |
mov regs ’,’regd | mov imm’,’regd |
add regs1 ’,’regs2 ’,’regd | add regs ’,’imm’,’regd |
sub regs1 ’,’regs2 ’,’regd | sub regs ’,’imm’,’regd |
mul regs1 ’,’regs2 ’,’regd | mul regs ’,’imm’,’regd |
div regs1 ’,’regs2 ’,’regd | div regs ’,’imm’,’regd |
cmp regs1 ’,’regs2 | cmp regs1 ’,’imm |
b label | be label | bne label | bg label | bge label |
bl label | ble label | ret | nop

address ::= reg | reg1 ’+’ reg2 | reg ’+’ imm | reg ’−’ imm | imm
reg ::= %g0(%r0) | . . . |%g7(%r7) | %o0(%r8) | . . . |%sp(%r14) |%o7(%r15) |

%l0(%r16) | . . . |%l7(%r23) | %i0(%r24) | . . . |%fp(%r30) |%i7(%r31)

label ∈ Identifier

imm ∈ Z

図 4 アセンブリ言語の構文
Fig. 4 Syntax of the assembly language.

び出し側へ戻す．分岐命令とリターン命令を合わせて，

制御転送命令19) と呼ぶ．

アセンブリ言語に対応するアーキテクチャについて，

本稿で設ける制限に関する説明を行う．

( 1 ) レジスタは，整数型レジスタのみを扱う．浮動

小数点レジスタへの拡張は容易であるため，こ

こでは扱わない．

( 2 ) 制御転送命令の遅延スロットは，スロット内の

命令を制御転送命令の前に移動し，遅延スロッ

トはないものとして扱う．処理後に，制御転送

命令の直前の命令を遅延スロットに移動するこ

とは容易なので，以下では遅延スロットを考慮

しない．本文中に例示したアセンブリプログラ

ムでは，読みやすさのために，制御転送命令の

遅延スロットを nop命令で埋めてある．

( 3 ) 手続き呼び出しを行わない．これは，アルゴリ

ズムを手続き内解析にしたためである．手続き

間解析に拡張した場合でも，同様の解析アルゴ

リズムを用いることができる．

( 4 ) エイリアス解析を行っていないため，メモリ参

照に関してエイリアスが存在しないプログラム

のみを扱う．そのため，ldと st 命令は，%sp

相対と %fp 相対でのメモリ参照（すなわち，

%sp± imm と %fp± imm の形でのメモリ参

照）のみに限る．エイリアス解析を行うことで，

メモリ参照に関してエイリアスが存在するプロ

グラムを扱うようにアルゴリズムを拡張するこ

とが可能である．また，命令によるメモリ参照

は，%sp+64 や %fp−20 等，4バイト境界で

の参照のみ許すことにする．

( 5 ) SPARCアーキテクチャのレジスタ・ウインド

ウは扱わない．レジスタ・ウインドウを扱うよ

うに拡張した場合でも，本稿の特化アルゴリズ

ムは同様に用いることができる．

図 4 に本稿で扱うアセンブリ言語の構文を表す．

4. 数学的な定義

本章では，本稿に必要な数学的定義を行う．X と Y

を集合とする．x0, . . . , xn ∈ X，y0, . . . , yn ∈ Y とし

て，X と Y 上の部分関数 f : X −→ Y を次のよう

に表す．

f = [x0 �→ y0, . . . , xn �→ yn]

=
⋃

i∈{0,··· ,n}
(xi �→ yi)．

部分関数 f の定義域を，dom(f) と表す．x ∈ X

に対して，f の像が未定義の場合，f(x) = ε と表す．

図 5 に，f と g を X と Y 上の部分関数として，本

稿で必要な部分関数上の演算 f◦g（更新，updating）

と，f \ { }（制約，restriction）を定義する．
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(f◦g)(x) =

{
g(x) x ∈ dom(g)

f(x) x /∈ dom(g)

(f \ {x0, . . . , xn})(x) =

{
ε x ∈ {x0, . . . , xn}
f(x) x /∈ {x0, . . . , xn}

図 5 部分関数上の演算
Fig. 5 Operations on partial functions.

表 1 Use(pc) と def (pc) との定義
Table 1 Definitions of Use(pc) and def (pc).

P(pc) Use(pc) P(pc) def (pc)

st,mov,add 等（四則演算） , cmp { regs } or { regs1 , regs2 } ld,mov,add 等 regd
ld { address } st address

ret {%i0 } cmp icc

bcc { icc} b, bcc, ret, nop ε

b, nop ∅

5. 制御フロー解析

本章では，本稿の束縛時解析に必要なフローグラフ

に基づいた制御フロー解析について説明する．非構造

的な制御フローを許す言語上での program-point sen-

sitiveな束縛時解析に必要な制御フロー解析を示した

のは，本稿が初めてである．ただし，制御フロー解析

のアルゴリズムは，通常のものを用いれば十分なので，

本稿では特に述べない2),15)．

メモリ空間中のテキスト領域のアドレスの集合を

InstAddr とし，InstAddr の要素を命令アドレス（ in-

struction address）と呼ぶことにする．プログラム P

の実行アドレス全体の集合を Dom(P) ⊂ InstAddr と

表す．pc をプログラムカウンタとし，pc ∈ Dom(P)

とする．pc 番地の次番地を pc+1とする．便宜的に，

プログラムは，つねに 0 番地から実行されるものと

する．また，プログラムの制御は，ret命令の実行後，

⊥ 番地に移動するものとする．プログラム P の pc

番地の命令を P(pc) によって表す．

iccフィールドを含むレジスタ全体の集合を Reg と

し，reg ∈ Reg とする．メモリ空間中のデータ領域

とスタック領域のアドレスの集合を MemAddr とし，

address ∈ MemAddr とする．アセンブリコード中に

出現する [%sp+64]や [%fp−20]等は，MemAddr の

要素である．以降，集合Regと集合MemAddrの和集

合の要素を変数と呼び，x , y , · · · ∈ (Reg ∪ MemAddr)

等と表す．

プログラム P 中の pc 番地の後続番地（直後に実行

されうる命令のアドレス）の集合を succP (pc)，先行

番地（直前に実行されうる命令のアドレス)の集合を

predP (pc) と定義する．表 1 に，pc 番地の命令が使

用する変数の集合 Use(pc)と，定義する変数 def (pc)

を命令ごとに定義する．bと nopは変数を使用しな

いので，Use(pc)は空集合（∅）であり，bcc，b，ret

と nopは変数を定義しないので，def (pc) は定義さ

れない（空文字（ε）で表す）．

次に，プログラムを基本ブロック（basic block）に

分割し，フローグラフ（flow graph）を作成する．フ

ローグラフは，基本ブロックをノード（頂点）とし，

基本ブロック間の制御フロー関係を辺で表した有向グ

ラフである．本稿では，プログラム P のフローグラ

フを，G(P) = 〈N (P), E (P)〉 と表す．N (P) は基本

ブロックの集合であり，E (P) は基本ブロック間の制

御フロー関係を表した辺の集合である．頂点 A から

頂点 B への辺を，A → B ∈ E (P) と表す．

ノード A ∈ N (P)の後続ノードの集合 SUCC (A) ⊆
N (P) を定義する．

SUCC (A) = {N ∈ N (P) | A → N ∈ E (P)}．
A0 , · · · ,An ∈ N (P) かつ A0 → A1 , · · · , An−1 →

An ∈ E (P)のとき，A0 → · · · → An は，頂点 A0 か

ら頂点 An への路（パス，path）という．このとき，

頂点 A0 から頂点 An へ到達可能（reachable）であ

るといい，A0
G(P)→ An と書く．

G(P)→ を形式的に定義

すると，∀A,B ,C ∈ N(P ) に対して，以下のように

なる．

( 1 ) A → B ∈ E (P) ⇒ A
G(P)→ B．

( 2 ) A
G(P)→ B ∧ B

G(P)→ C ⇒ A
G(P)→ C．

フローグラフの頂点 Aから頂点 B に至るすべての

路が，必ず頂点 C を通り，かつ B �= C（A = C は

よい）のとき，頂点 Aを通る路において，頂点 C は

頂点 B を厳密に支配する（strictly dominate）とい

い，「C sdomA B」と書く．

さらに，フローグラフ G(P)から強連結性（strongly

connected）を満たす部分グラフを，すべて抽出する．

強連結性を満たす部分グラフとは，部分グラフ内の任
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(1) ReachableP (A)
def
= {A} ∪ {X ∈ N (P) | A G(P)→ X}

(2) IntersectP (A, B)
def
= Reachable(A) ∩ Reachable(B)

(3) JoinP (A, B)
def
=

{X ∈ IntersectP (A, B) | ∀C ∈ IntersectP (A, B)(¬(C sdomA X ) ∨ ¬(C sdomB X ))}

(4) RouteP (A, B)
def
= {X ∈ N (P) | A G(P)→ X

G(P)→ B}

(5) CondBranchP
def
= {X ∈ N (P) | P(tail(X )) = “bcc label”}

(6) X ∈ CondBranchP かつ，SUCC(X) = {A,B} として，
MergeP (X )

def
= JoinP (A, B)

(7) BtoMP
def
=

{
〈 tail(A), head(B),

⋃
C∈RouteP (A,B)

(
⋃
pc∈C

{def (pc)} ) 〉 |

∀A ∈ CondBranchP , ∀B ∈ MergeP (A)

}

(8) SCSP
def
= フローグラフ G(P) 内のすべてのループ（すなわち，強連結性を

満たす部分グラフ）の集合

(9) ExitScsP
def
=

{tail(X ) | X ∈ CondBranchP , ∃Σ ∈ SCSP (X ∈ Σ ∧ (∃Y ∈ MergeP (X )(Y /∈ Σ)))}

図 6 制御フロー解析によって得られる集合の定義
Fig. 6 Definitions of the sets calculated by the flow analysis.

意のノードから部分グラフ内のすべてのノードに到達

可能であるような部分グラフである15)．たとえば，辺

を持たず唯一の頂点からなる部分グラフや，自然ルー

プ以外のループを含めたすべてのループを構成する部

分グラフは，強連結性を満たす部分グラフである．

強連結性は，自然ループ以外のループを持つプログ

ラムを制御フロー解析の対象とする場合によく用いら

れる性質である15)．本稿では，自然ループ以外のルー

プを持ちうるプログラムを特化の対象とするため，強

連結性を考慮する．ただし，本稿では辺を持たず唯一

の頂点からなる部分グラフは，強連結性を満たす部分

グラフと見なさない．以降，フローグラフ内の強連結

性を満たす部分グラフを，ループ（ loop）と呼ぶこと

にする．

図 6に，本稿で必要な制御フロー解析によって得ら

れる集合を定義する．本稿では，基本ブロックは命令

アドレスの集合であるとする．すなわち，pc 番地に

ある命令が基本ブロック A に含まれる場合，pc ∈ A

と表す．

関数 tail(A)は，基本ブロック Aの末尾の命令アド

レスを返す関数である．関数 head(A)は，基本ブロッ

ク A の先頭の命令アドレスを返す関数である．図 6

で，A，B，C と X は基本ブロックを表し，pc は命

令アドレスを表す．

以下，図 6 の式 (1)から式 (9)について，それぞれ

説明する．

（式 1） ReachableP (A) は，フローグラフ G(P) に

おいて，ノード Aとノード Aから到達可能なすべて

のノードの集合である．

（式 2） IntersectP(A, B) は，ノード A から到達可

能なノードの集合と，ノード B から到達可能なノー

ドの集合の共通部分である．

（式 3） JoinP (A, B) は，ノード A とノード B と

を通るパスが合流するノードの集合である．合流する

ノードとは，異なる 2つのパスが出会うノードのこと

であり，出会った以降のノードは含まれない．以降，

合流するノードを合流ノードと呼ぶ．

式 (3)は，ノード X が JoinP (A, B) に含まれるな

らば，X ∈ IntersectP(A,B) であり，かつ，A と

B から X に至るパス上で X を厳密に支配する

IntersectP(A,B)内のノードがないことを表す．

（式 4） RouteP (A, B) は，ノード A からノード B

に至りうるパス上にあるすべてのノードの集合である．

（式 5） CondBranchP は，条件付き分岐命令を含む

基本ブロックの集合である．以降，CondBranchP に

含まれるノードを分岐ノードと呼ぶ．

（式 6） MergeP(X )は，分岐ノード X から出た 2つ

のパスが合流しうるすべてのノードの集合である．

（式 7） BtoMP は，プログラム P のすべての分岐

ノード Aと，分岐ノード Aに対応するすべての合流

ノード B に対する，以下の 3組全体の集合である．

( 1 ) tail(A)．
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( 2 ) head(B)．

( 3 )
⋃

C∈RouteP (A,B)

(
⋃
pc∈C

{def (pc)} )．

( 1 )は分岐ノード Aの末尾の命令アドレスである．以

降，このような命令アドレスを制御の分岐点と呼ぶ．

( 2 )は分岐ノード Aに対応する合流ノード B の先頭

アドレスである．以降，このような命令アドレスを制

御の合流点と呼ぶ．( 3 )は分岐ノード A の直後から，

対応する合流ノード B の直前に至る間に定義されう

る変数全体の集合である．

（式 8） SCSP は，フローグラフ G(P) 内のすべて

のループ（すなわち，強連結性を満たす部分グラフ）

の集合である．辺を持たず 1つの頂点のみからなる部

分グラフは，SCSP に含まれない．

以降，ノード X ∈ N (P) とループ Σ ∈ SCSP に対

して，X ∈ Σ によって，ノード X がループ Σ に含

まれることを表すとする．

（式 9） ExitScsP は，あるループ Σ ∈ SCSP に含ま

れる分岐ノード X ∈ N (P) のうち，以下の条件を満

たすものの末尾の命令アドレスの集合である．

• 分岐ノード X ∈ N (P) に対応する合流ノード

Y ∈ N (P)が，X を含むループ Σ ∈ SCSP に含

まれない．

以降，このような条件を満たす分岐ノード X を，ルー

プΣの出口ノードと呼ぶ．さらに，ループ Σ の出口

ノードの末尾の命令アドレス（すなわち，ExitScsP の

要素である命令アドレス）を，ループΣの出口点と呼

ぶ．一般に，ループは複数の出口ノードを持ち，ルー

プの出口点には条件付き分岐命令が存在する．

6. 束縛時解析

本章では，5 章で行った制御フロー解析の結果を用

いて，program-point sensitive な束縛時解析のアル

ゴリズムを，制約解消によって定式化する．

program-point sensitiveな束縛時解析は，Hornof

らによって，文献 10)で初めて導入された束縛時解析

である．Hornofらは，データフロー方程式を用いて，

program-point sensitiveな束縛時解析を定式化した．

制約解消を用いて，program-point sensitive な束縛

時解析を定式化したのは，本稿が初めてである．

制約解消による束縛時解析は，以下の 3つの順番で

行われる9),12),16)．

( 1 ) 制約生成（constraints generation）

( 2 ) 正規化（normalization）

( 3 ) 制約解消（constraints solving）

本稿では制約生成の規則のみを扱う．正規化と制約

解消については，文献 9)のアルゴリズムと同等のも

のを用いるので本稿では省略する．本稿の定式化にお

ける正規化と制約解消についての詳しい説明は，文献

18)を参照されたい．

また，本節の束縛時解析のアルゴリズムは，既存の

C言語上での束縛時解析のアルゴリズム1),13) と異な

り，変数に対する束縛時解析と，命令に対する束縛時

解析を別々に処理する．命令に対する束縛時解析は，

行動解析（action analysis）6),7) と呼ばれ，命令が特

化器によってどのように処理されるかを決定するもの

である．

以降，本章では，6.1 節で束縛時解析の準備として，

使用と定義の束縛時値について定義し，6.2 節で制約

生成の規則，6.3 節で命令に対する行動値の割当てに

ついて説明し，6.4 節で束縛時解析の例を示す．

6.1 使用と定義の束縛時値

S と D は，それぞれ静的と動的の束縛時値を表す

ものとし，束縛時値の集合を Bt = {S, D} とする．
集合 Bt 上に，順序関係 S < D を定義し，� を関
係 < 上の上限とする．t0 , · · · , tn ∈ Bt の上限を，以

下のように表す．

t0 � · · · � tn，または
⊔

i∈{0,···,n}
ti．

program-point sensitivityを実現するために，2つ

の部分関数 UB と DB を定義する．

UB ,DB : InstAddr → (Reg ∪MemAddr → Bt)

UB と DB は，命令アドレスの集合 InstAddr から，

変数の集合 (Reg ∪MemAddr)から Bt への部分関数

(Reg ∪ MemAddr → Bt) への部分関数である．

プログラムの命令アドレス pcと，プログラム中の変

数 x に対して，UB(pc)(x )は，pc 番地の命令で使用

される変数 x の束縛時値を表し，DB(pc)(x ) は，pc

番地の命令で定義される変数 x の束縛時値を表す．部

分関数 UB を変数の使用の束縛時と呼び☆，部分関数

DB を変数の定義の束縛時と呼ぶ☆☆．これ以降では，

UB(pc)(x ) と DB(pc)(x ) を，それぞれ UBpc(x ) と

DBpc(x ) と略記する．

使用の束縛時 UB と定義の束縛時 DB について，

もう少し説明する．

UBpc(x )と DBpc(x )に関する上記の説明をいい換

えると，UBpc(x ) は，pc 番地の命令のソースオペラ

ンドにある変数 x の束縛時値を表し，DBpc(x )は，pc

☆ UB : Binding-time for variable Usage
☆☆ DB : Binding-time for variable Definition
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(1) CUB(pc)
�
=

∧
a∈succP (pc)

(UBa ≥ UBpc ◦[def (pc) �→
⊔

x∈Use(pc)
UBpc(x)])

(2) Cside-effect �
=

∧
〈a,b,{x0 ,···,xn}〉∈BtoMP

(UBb ≥ [x0 �→ UBa (icc), · · · , xn �→ UBa (icc)])

(3) CSCS �
=

∧
a∈ExitScsP ,

〈a, ,{x0 ,···,xn}〉∈BtoMP

(UBa ≥ [x0 �→ UBa (icc), · · · , xn �→ UBa (icc)])

(4) CUB(P)
�
= (UB0 = D0 ) ∧ (

∧
pc∈Dom(P)−{⊥}

CUB(pc)) ∧ CSide-effect ∧ CSCS

(5) CDB(pc)
�
=



∧
a∈predP (pc)

(DBa ≥ DBpc◦[
⋃

x∈Use(pc)
(x �→ UBpc(x) � DBpc(x))]◦[def (pc) �→ UBpc(def (pc))])

if def (pc) ∈ Use(pc)∧
a∈predP (pc)

(DBa ≥ DBpc ◦[
⋃

x∈Use(pc)
(x �→ UBpc(x) � DBpc(x))] \ {def (pc)})

if def (pc) /∈ Use(pc)

(6) CDB(P)
�
= (

∧
x∈predP (⊥)

(DBx = ∅)) ∧ (
∧

pc∈Dom(P)−{0,⊥}
CDB(pc))

(7) C(P)
�
= CUB(P) ∧ CDB(P)

図 7 プログラム P の制約生成規則
Fig. 7 Generating rules of constraints for program P .

番地の命令のデスティネーションオペランドにある変

数 x の束縛時値を表すといえる．すなわち，次のコー

ド片に対して，UBpc(%i0) は，第 1オペランドにあ

る%i0の束縛時値であり，DBpc(%i0)は，第 3オペ

ランドにある %i0の束縛時値である．

pc : add %i0,%i1,%i0

次に，UBpc(x )と DBpc(x )が，それぞれ静的と動

的であることの意味を説明する．

• pc 番地の命令で変数 x が使用されていると

し，変数 x の使用に対応するすべての変数 x

の定義が，それぞれ a0 , . . . , an 番地の命令で

行われているとする．UBpc(x ) が静的であると

は，DBa0 (x ), . . . , DBan (x )がすべて静的である

ことを意味する．UBpc(x ) が動的であるとは，

DBa0 (x ), . . . ,DBan (x ) のうち，少なくとも 1つ

が動的であることを意味する．

• pc 番地の命令で変数 x が定義されているとし，

変数 x の定義が到達する範囲内にあるすべての

変数 x の使用が，それぞれ a0 , . . . , an 番地の命

令で行われているとする．DBpc(x )が静的である

とは，UBa0 (x ), . . . ,UBan (x )がすべて静的であ

ることを意味する．DBpc(x ) が動的であるとは，

UBa0 (x ), . . . ,UBan (x ) のうち，少なくとも 1つ

が動的であることを意味する．

集合 Bt 上の順序関係 ≤ を，UB と DB 上に拡張

する．∀pc ∈ InstAddr に対して，f , g ∈ UB(pc) と

して，以下の関係を定義する．DB(pc)についても同

様である．

f ≤ g
def⇐⇒

(dom(f) ⊆ dom(g))

∧ (∀x ∈ dom(f)(f(x) ≤ g(x)))

f ≤ g のとき，f は g と等しいかより小さい（ま

たは，g は f と等しいかより大きい）という．

6.2 制 約 生 成

ここでは，program-point sensitive な束縛時解析

のための制約生成規則を定式化する．制約は等号制約

（=）と不等号制約（≥）からなる．本稿では，制約の
生成規則を C0

�
= C1 の形で表す．図 7 に制約の生成

規則を表す．

以下，図 7 の式 (1)から式 (7)について，それぞれ

説明する．

（式 1） CUB は，自番地とそのすべての後続番地とに

おける使用の束縛時 UB の関係を次のように規定し

た制約である．

• pc 番地の後続番地 a における使用の束縛時 UBa

は，pc 番地における使用の束縛時 UBpc に対して，

UBpc における pc 番地で定義される変数 def (pc)

の束縛時値を，pc 番地で使用するすべての変数の

束縛時値の上限（
⊔

UBpc(x ),∀x ∈ Use(pc)）で



1918 情報処理学会論文誌 June 2002

更新したものと等しいか，より大きい．

たとえば，P(pc) =“ld [address ], regd” ならば，

succ(pc) = {pc + 1} なので，以下のようになる．
CUB(pc) �

=

UBpc+1 ≥ UBpc◦[regd �→ UBpc(address)]

pc 番地の後続番地が複数個あるならば，それぞれに

対する制約の論理積をとる．

（式 2） CSide-effect は，動的な条件付き分岐命令によ
る制御の分岐点から，対応する合流点までの間に存

在する静的な代入命令（static assignment under dy-

namic control12)）を扱うための制約である．条件付

き分岐命令が動的であるとは，条件付き分岐命令のあ

るアドレスにおける iccの使用の束縛時値が動的であ

ることを表す．以降，動的な条件付き分岐命令による

制御の分岐点から対応する合流点に至る制御フローを，

動的な制御（dynamic control）と呼ぶ．動的な制御

の範囲内では，制御フローパスが特化時に 1通りに決

定できず，実行可能な制御フローパスが複数通り存在

する．

CSide-effect は，次の事柄を表した制約である．
• ∀〈a, b, {x0 , · · · , xn}〉 ∈ BtoMP に対して，制御の

分岐点 a に対応する制御の合流点 b における使

用の束縛時 UBb は，a 番地から b 番地に至る間

に定義されうるすべての変数 x0 , · · · , xn を，a 番

地における iccの使用の束縛時値 UBa(icc)に対

応付ける部分関数と等しいか，より大きい．

すなわち，a 番地にある条件付き分岐命令が動的なら

ば，b 番地における変数 x0 , · · · , xn の使用の束縛時値
（UBb(xi), i ∈ {0, · · · , n}）は，動的でなければならな
いことを表している．

このような制約が必要な理由は，動的な制御中で定義

された変数の合流点における値は，特化時には決定で

きず，実行時まで明らかでないからである．したがっ

て，動的な制御中で定義される変数は，静的な代入命

令によって定義された変数であっても，合流点におけ

る束縛時値は動的でなくてはならない．

（式 3） CSCS は，動的なループ（dynamic loop）内

に存在する静的な代入命令を扱うための制約である．

動的なループとは，出口ノードに動的な条件付き分岐

命令を持つループである．

動的なループは，繰返し回数が実行時まで明らかでな

いので，ループ内で静的な代入命令によって定義され

る変数の値であっても，特化時には明らかでない．し

たがって，動的なループ内で静的な代入命令によって

定義される変数のループ内での束縛時値は，動的でな

くてはならない．

CSCS は，次の事柄を表した制約である．
• ∀a ∈ ExitScsP と ∀〈a, , {x0 , · · · , xn}〉 ∈ BtoMP

に対して，ループの出口点 a における使用の束

縛時 UBa は，ループ内で定義されうるすべての

変数 x0 , · · · , xn を，a 番地における iccの使用の

束縛時値 UBa(icc)に対応付ける部分関数と等し

いか，より大きい．

すなわち，ループの出口点 a にある条件付き分岐命

令が動的ならば，a 番地における変数 x0 , · · · , xn の使
用の束縛時値（UBa(xi), i ∈ {0, · · · , n}）は，動的で
なければならないことを表している．

制約 CSCS と制約 CSide-effect は，形は似ているが，意
味は異なる．CSide-effect は，動的な制御の合流点以降
において，静的な代入を動的にするための制約である

のに対して，CSCS は，動的なループ内の静的な代入
を動的にするための制約である点に注意されたい．

（式 4） CUB(P )は，上記の式 1，式 2と，式 3の制

約を論理積で結合した制約であり，プログラム P 全

体の使用に関する制約である．CUB(P )を使用の制約

（use constraint）と呼ぶ．使用の制約 CUB(P )は，以

下の要素の論理積からなる．

( 1 ) 等号制約 (UB0 = D0 )．ただし，D0 はプログ

ラム P の入力パラメータに対する束縛時値の

割当て（初期分割，initial division12)）を表す．

( 2 ) ⊥ 番地を除く Dom(P) のすべての命令アドレ

スに対する制約 CUB の論理積．

( 3 ) 動的な制御を扱うための制約 CSide-effect．
( 4 ) 動的なループを扱うための制約 CSCS．
使用の制約 CUB(P ) を正規化し，制約解消すること

によって，プログラム P 中の各命令のソースオペラ

ンドにある変数の束縛時値を決定することができる．

（式 5） CDB は，自番地とそのすべての先行番地と

における定義の束縛時 DB の関係を規定した制約で

ある．

• pc 番地の先行番地 a における定義の束縛時 DBa

は，pc 番地における定義の束縛時 DBpc におい

て，以下の 2つの操作を行って得られたものと等

しいか，より大きい．

( 1 ) 1番目の操作では，pc 番地で使用されるす

べての変数 x ∈ Use(pc) の束縛時値を，pc 番地

における変数 x の使用の束縛時値 UBpc(x ) と，

定義の束縛時値 DBpc(x ) の上限で更新する．

( 2 ) 2 番目の操作は，pc 番地の命令が定義す

る変数と同じ変数を使用する場合（def (pc) ∈
Use(pc)）と，pc 番地の命令が定義する変数と
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表 2 pc 番地の命令の行動値
Table 2 Action value of the instruction at address pc.

pc 番地の命令 命令の行動値
ld, st,mov, add, cmp Res if DBpc(def (pc)) = D

Ev if DBpc(def (pc)) = S

b Res if pc ∈ DynContP
Ev otherwise

bcc Res if UBpc(icc) = D

Reb if UBpc(icc) = S ∧ pc ∈ DynContP
Ev otherwise

label: Res if ∃a ∈ Dom(P)((P(a) = “bcc label” ∧ UBa (icc) = D)∨
((P(a) = “b label” ∨ P(a) = “bcc label”) ∧ a ∈ DynContP ))

Ev otherwise

同じ変数を使用しない場合（def (pc) /∈ Use(pc)）

に場合分けされる．

def (pc) ∈ Use(pc)の場合は，pc番地で定義され

る変数 def (pc) の束縛時値を，pc 番地における

def (pc) の使用の束縛時値 UBpc(def (pc)) で更

新する．def (pc) /∈ Use(pc) の場合は，def (pc)

を DBa の定義域から制限する．

たとえば，P(pc) =“add %o0,%l0,%o0”の場合は，

pc 番地の命令が定義する変数と同じ変数を使用する

ので，以下のようになる．

CDB(pc) �
=

DBpc−1 ≥
(DBpc◦[%o0 �→ UBpc(%o0) � DBpc(%o0),

%l0 �→ UBpc(%l0) � DBpc(%l0)])

◦[%o0 �→ UBpc(%o0)]

これを簡約すると，以下のようになる．

CDB(pc) �
=

DBpc−1 ≥ DBpc◦[%o0 �→ UBpc(%o0),

%l0 �→ UBpc(%l0) � DBpc(%l0)]

たとえば，P(pc) =“ld [%sp + 64],%o0”の場合は，

pc 番地の命令が定義する変数と同じ変数を使用しな

いので，以下のようになる．

CDB(pc) �
=

DBpc−1 ≥ (DBpc◦[[%sp+ 64] �→
UBpc([%sp+ 64]) � DBpc([%sp+ 64])])

\ {%o0}

（式 6） CDB(P ) は，プログラム P 全体の定義に関

する制約であり，定義の制約（definition constraint）

と呼ぶ．定義の制約 CDB(P ) は，以下の要素を論理

積で結合した制約である．

( 1 ) ⊥ 番地のすべての先行番地 x に対する等号制

約 (DBx = ∅)．これは，ret命令以降に使用さ

れる変数がないことを表している．

( 2 ) 0と ⊥ 番地を除く Dom(P) のすべての命令ア

ドレスに対する制約 CDB の論理積．

定義の制約 CUB(P ) を正規化し，制約解消すること

によって，プログラム P 中の各命令のデスティネー

ションオペランドにある変数の束縛時値を決定するこ

とができる．

（式 7） C(P )は，使用の制約 CUB(P )と定義の制約

CDB(P ) の論理積であり，プログラム P 全体の制約

である．制約 C(P ) を正規化し，制約解消することに

よって，プログラム P に存在する変数のすべての出

現に対する束縛時値を決定することができる．

6.3 命令の行動値

本節までで，各命令で使用または定義される変数の

束縛時値の割当てが決定された．本節では，命令その

ものに対する行動値（action value）の割当てを決定

する．命令の行動値とは，命令がプログラム特化器に

よって実際にどのように処理されるのかを表したもの

である．特化器は，各命令を特化時に完全に評価する

（evaluate）か，別の命令に置き換える（rebuild）か，

残余コードとして出力する（residualize）かのいずれ

かの処理を行う．

特化器によって，各命令に対して行われる処理を行

動（action）と呼ぶ7)．Tempo5)は，束縛時解析で得

られた情報を基にして，プログラムのすべての要素に

対する行動を決定する行動解析（action analysis）を

行っている6)．

ここでは，特化器の行動を表す値として，以下の 3

つを定義する．

• Ev 命令は特化時に完全に評価される．

• Res 命令はそのまま残余コードとして残される．

• Reb 命令は他の命令や命令列に置き換えられる．

表 2 に，pc 番地の命令の行動値を定義する．表 2

の集合 DynContP は，プログラム P 中で動的な制御

の範囲内にあるすべての命令アドレスの集合である．

DynContP の定義を以下に表す．
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0 power : 11 st %o1,[%fp+72] 22 st %o0,[%fp−20]

1 st %i0,[%fp+68] 12 cmp %o1,−1 23 b .L1

2 st %i1,[%fp+72] 13 bne .L3 24 nop

3 mov 1,%o0 14 nop 25 .L4 :

4 st %o0,[%fp−20] 15 .L2 : 26 ld [%fp−20],%o0

5 b .L1 16 b .L4 27 mov %o0,%i0

6 nop 17 nop 28 b .L5

7 .L1 : 18 .L3 : 29 nop

8 ld [%fp+72],%o1 19 ld [%fp−20],%o0 30 .L5 :

9 add %o1,−1,%o0 20 ld [%fp+68],%o1 31 ret

10 mov %o0,%o1 21 mul %o0,%o1,%o0 32 nop

図 8 power 関数の束縛時解析の結果：%i0 を動的，%i1 を静的とした場合
Fig. 8 Result of binding time analysis of power function where %i0 is dynamic and %i1 is static

0 power : 11 st %o1,[%fp+72] 22 st %o0,[%fp−20]

1 st %i0,[%fp+68] 12 cmp %o1,−1 23 b .L1

2 st %i1,[%fp+72] 13 bne .L3 24 nop

3 mov 1,%o0 14 nop 25 .L4 :

4 st %o0,[%fp−20] 15 .L2 : 26 ld [%fp−20],%o0

5 b .L1 16 b .L4 27 mov %o0,%i0

6 nop 17 nop 28 b .L5

7 .L1 : 18 .L3 : 29 nop

8 ld [%fp+72],%o1 19 ld [%fp−20],%o0 30 .L5 :

9 add %o1,−1,%o0 20 ld [%fp+68],%o1 31 ret

10 mov %o0,%o1 21 mul %o0,%o1,%o0 32 nop

図 9 power 関数の束縛時解析の結果：%i0 を静的，%i1 を動的とした場合
Fig. 9 Result of binding time analysis of power function where %i0 is static and %i1 is dynamic.

DynContP
def
=


x ∈ X

∣∣∣∣∣
∀A ∈ CondBranchP ,

∀B ∈ MergeP(A),

∀X ∈ RouteP (A,B)

(UB tail(A)(icc) = D)




ld，st，mov，addと，cmp命令は，各命令が定

義する変数の束縛時値が動的ならば Res 行動値をと

り，静的ならば Ev 行動値をとる．無条件分岐命令 b

は，命令が動的な制御の範囲内にあるならば Res 行

動値をとり，それ以外の場合は Ev 行動値をとる．条

件付き分岐命令 bccは，iccの使用の束縛時値が動的

ならば Res 行動値をとり，iccの使用の束縛時値は静

的だが，動的な制御の範囲内にあるならば Reb 行動

値をとり，それ以外の場合は Ev 行動値をとる．

ラベル（ label :）は少し分かりにくいが，自身が動

的な条件付き分岐命令の分岐先ラベルか，動的な制御

の範囲内にある分岐命令の分岐先ラベルになっている

ならば Res 行動値をとり，それ以外の場合は Ev 行動

値をとる．

6.4 束縛時解析の例

最後に，本節のアルゴリズムを用いて行った power

関数の束縛時解析の結果を示す．ただし，ここでは，

7 章のアルゴリズムの簡単化のために，2 章であげた

power関数のプログラムを，すべての基本ブロックの

先頭にラベルを付け，すべての基本ブロック間の制御

移動を無条件または条件付き分岐命令によって行うよ

うに変形したものを用いる．詳しくは，7 章で述べる．

図 8に%i0を動的，%i1を静的とした場合の power

関数の束縛時解析の結果を，図 9に%i0を静的，%i1

を動的とした場合の power 関数の束縛時解析の結果

を示す．図 8と図 9では，命令とラベルに付けられた

下線は命令とラベルが Res 行動値を持つことを，各命

令のソースオペランドに付けられた下線は使用の束縛

時値が動的であることを，各命令のデスティネーショ

ンオペランドに付けられた下線は定義の束縛時値が動

的であることを表している．下線の付けられていない

オペランドや命令は，静的な値を持ち，特化時に完全

に評価されることを表している．

7. 生 成 拡 張

本章では，プログラムの生成拡張（generating ex-

tention）と，2段階の非常に簡単な手順で生成拡張を

生成する方法について説明する．

生成拡張とは，特定のプログラムに特化された特化

器であり，そのプログラムの静的な入力値を受け取っ

て，残余プログラムを出力するプログラムである．本

稿のように，解析フェーズと特化フェーズの 2 つの

フェーズからなるプログラム特化器では，特化そのも

のにかかる効率の面から，生成拡張を用いて残余プロ

グラムの生成を行うのが一般的である1),12),13)．

本稿では，pending loop1),12),13) と呼ばれる手法を
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0 power gen : 24 st %o1,[%fp+72]

1 PUSHPENDING .power 25 cmp %o1,−1

2 .pending loop : 26 bne .L3

3 ANYPENDING 27 nop

4 be .exit 28 .L2 :

5 nop 29 b .L4

6 POPPENDING %g1 30 nop

7 jmp %g1 31 .L3 :

8 nop 32 LD [%fp−20],%o0

9 .exit : 33 LD [%fp+68],%o1

10 ret 34 MUL %o0,%o1,%o0

11 nop 35 ST %o0,[%fp−20]

12 .power : 36 b .L1

13 ST %i0,[%fp+68] 37 nop

14 st %i1,[%fp+72] 38 .L4 :

15 mov 1,%o0 39 LD [%fp−20],%o0

16 MOV (%o0),%o0 40 MOV %o0,%i0

17 ST %o0,[%fp−20] 41 b .L5

18 b .L1 42 nop

19 nop 43 .L5 :

20 .L1 : 44 RET

21 ld [%fp+72],%o1 45 b .pending loop

22 add %o1,−1,%o0 46 nop

23 mov %o0,%o1

図 10 %i0 を動的，%i1 を静的とした場合の power 関数の生成拡張
Fig. 10 Generating extension of power function where %i0 is dynamic and %i1 is static

用いて，生成拡張を実現する．pending loopとは，生

成拡張を構成する最外のループの名称である．pend-

ing loopを用いた生成拡張は，間単に実現することが

できる1),13)．生成拡張の生成方法については，7.2 節

で詳しく説明する．

本稿では，生成拡張アルゴリズムの簡単化のため，

生成拡張の生成前に，元のプログラムを以下の 2つの

条件を満たすように変形しておくとする．

( 1 ) すべての基本ブロックは，先頭に 1つだけラベ

ルを持つ．先頭に複数個のラベルを持ったり，

先頭以外の部分にラベルを持ったりしない．

( 2 ) すべての基本ブロック間の制御移動は，無条件

または条件付き分岐命令によって行う．すなわ

ち，すべての基本ブロックは，末尾に無条件分

岐命令か条件付き分岐命令を持つ．

上の条件 (1)から，基本ブロックとラベルは一対一

に対応するので，本節では，ラベルを基本ブロック名

と見なす．

以降，本章では，7.1 節で pending loopを用いた

生成拡張，7.2 節で生成拡張を生成する方法について

説明する．

7.1 pending loopを用いた生成拡張

本節では，pending loopを用いた生成拡張の例を

示すことによって，生成拡張の構造と，生成拡張で使

用する疑似命令とデータについて説明する．図 10 と

図 11に，それぞれ，図 8と図 9 の束縛時解析の結果

に基づく，power関数の生成拡張を示す．

pending loopを用いた生成拡張は，元のプログラ

ムを命令ごとに生成拡張の命令列に変換することに

よって生成される．元のプログラムで静的な命令は，

そのまま生成拡張の命令となり，動的な命令は，対応

する命令を文字列として出力する疑似命令に変換され

る1),14)．詳しい説明は，7.2 節で行う．

pending loopを用いた生成拡張は，以下で説明す

る pending list1),12),13) と marked set12) という 2つ

のデータを操作する．

pending list 基本ブロックに付けられたラベル

label と，プログラム中のすべての静的変数

x0, · · · , xn の値を集めたタプル（部分状態，par-

tial state）s = (s0, · · · , sn) との組（specialized

program point：特化されたプログラムポイントと

呼ぶ12)）〈label , s〉 を要素とするスタック型のリ
スト

marked set すでに特化処理を行って，残余プログ

ラムにコードを出力済みの基本ブロックに対する

特化されたプログラムポイント 〈label , s〉 の集合
本稿の生成拡張は，pending listと marked setを

用いて，以下の手順に従って処理を行う．

( 1 ) 元のプログラムの関数名を持つラベル .func と

静的変数の入力値からなる部分状態 s0 から，

特化されたプログラムポイント 〈.func, s0 〉 を
作成し，pending listにプッシュする．その後，

pending loopに入る．

( 2 ) pending listが空ならば，特化処理を終わる．

( 3 ) pending listから特化されたプログラムポイン

ト 〈label , s〉 をポップする．
( 4 ) 部分状態 sに保存された値を取り出し，対応す

る静的変数に値を復元する．
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0 power gen : 32 B .L2

1 PUSHPENDING .power 33 NOP

2 .pending loop : 34 PUSHPENDING .L3

3 ANYPENDING 35 b .pending loop

4 be .exit 36 nop

5 nop 37 .Ldummy L3 :

6 POPPENDING %g1 38 PUSHPENDING .L2,.L3

7 jmp %g1 39 b .pending loop

8 nop 40 nop

9 .exit : 41 .L2 :

10 ret 42 b .L4

11 nop 43 nop

12 .power : 44 .L3 :

13 st %i0,[%fp+68] 45 MAKELABEL .L3

14 ST %i1,[%fp+72] 46 LD [%fp−20],%o0

15 mov 1,%o0 47 ld [%fp+68],%o1

16 MOV (%o0),%o0 48 MUL %o0,(%o1),%o0

17 ST %o0,[%fp−20] 49 ST %o0,[%fp−20]

18 b .L1 50 B .L1

19 nop 51 NOP

20 .L1 : 52 PUSHPENDING .L1

21 MAKELABEL .L1 53 b .pending loop

22 LD [%fp+72],%o1 54 nop

23 ADD %o1,−1,%o0 55 .L4 :

24 MOV %o0,%o1 56 LD [%fp−20],%o0

25 ST %o1,[%fp+72] 57 MOV %o0,%i0

26 CMP %o1,−1 58 b .L5

27 BNE .L3 59 nop

28 NOP 60 .L5 :

29 EXISTPENDING .L2 61 RET

30 be .Ldummy L3 62 b .pending loop

31 nop 63 nop

図 11 %i0 を静的，%i1 を動的とした場合の power 関数の生成拡張
Fig. 11 Generating extension of power function where %i0 is static and %i1 is dynamic.

( 5 ) marked setに 〈label , s〉 を追加する．
( 6 ) label が示すアドレスへ無条件分岐を行い，そ

こから特化処理を継続する．

( 7 ) 特化処理中に，元のプログラムの ret命令に出

会った場合は，pending loopの先頭に制御を戻

す（( 2 )に戻る）．

( 8 ) 特化処理中に，元のプログラムで動的な分岐

命令に出会った場合は，分岐先ラベル label ′と

その時点での静的変数の部分状態 s ′ からなる

特化されたプログラムポイント 〈label ′, s ′〉 が，
pending listと marked setに含まれているか

どうかを検査し，含まれていない場合に限り，

pending listに 〈label ′, s ′〉をプッシュする．そ
の後，pending loopの先頭に制御を戻す（( 2 )

に戻る）．

ここで，生成拡張が上記のような処理を行うことの

技術的な理由について，3つ説明を行う．

( 1 ) 動的な制御の扱い 動的な制御の範囲内では，

実行時に選択可能な制御フローパスが複数通

り存在し，そのぞれぞれについて別々に特化処

理を行わなければならない．したがって，特化

処理中に動的な制御に出会った場合は，動的な

制御の入口点におけるプログラム中のすべての

静的変数の値を保存しておき，1つ目の制御フ

ローパスに沿って特化処理を行った後，制御を

入口点に戻し，すべての静的変数の値を復元し

てから，別の制御フローパスに沿って特化処理

を行う．

( 2 ) 同じ残余コードを重複して出力することの回避

上記の生成拡張では，marked setを用いて，対

象とする特化されたプログラムポイントが，す

でに特化処理済みかどうかの検査を行う．これ

は，一度特化処理を行って，残余コードを出力済

みの基本ブロックを，再び特化処理の対象とす

ることから回避するためである．もし，このよ

うな検査を行わなかったならば，同じ残余コー

ドが複数回出力されるため，残余プログラムの

コード量が必要以上に増大してしまう1),13)．

( 3 ) 無限特化処理の回避 上記 ( 2 )で述べた検査を

行わなかった場合，動的なループ内では，より深

刻な無限特化処理（ infinite specialization）13)

の問題を引き起こす．無限特化処理の問題とは，

ループ内の特化処理を無限回繰り返し行ってし

まうことである．この問題も，上記 ( 2 )で述べ

た処理によって解決できる．

さて，図 10 と図 11には，pending listと marked

setを操作する 5つの疑似命令が存在する．これらに

ついて，説明する．



Vol. 43 No. 6 アセンブリ言語上でのプログラム特化 1923

• PUSHPENDING label1 [, label2 ]

PUSHPENDINGは，次の手順に従って処理

を行う．

( 1 ) プログラム中のすべての静的変数 x0,

· · · , xn に対するその時点での部分状態

s = (s0, · · · , sn) を作成する．

( 2 ) ラベル labelと部分状態 sから，特化された

プログラムポイント 〈label , s〉を作成する．
( 3 ) pending listと marked setに，〈label , s〉

と同じものが含まれているかどうかを検査

し，含まれていない場合は，pending list

に 〈label , s〉 をプッシュする．どちらかに
同じものが含まれている場合は，プッシュ

しない．オペランドにラベルが 2つある場

合は，label2 を先にプッシュし，次に label1

をプッシュする．

• POPPENDING reg

POPPENDINGは，次の手順に従って処理を

行う．

( 1 ) pending listから，特化されたプログラム

ポイント 〈label , s〉 をポップする．
( 2 ) プログラム中で使用されていないレジスタ

のうち，あらかじめ指定されたレジスタ reg

（図 10と図 11では%g1）に，ラベル label

のアドレスをセットする．

( 3 ) 部分状態 sから値を取り出して，プログラ

ム中の対応する静的変数に値を復元する．

( 4 ) marked setに 〈label , s〉 を追加する．
• ANYPENDING

ANYPENDINGは，pending listが空かどう

かの判定を行い，その結果を iccフィールドに書

き込む．具体的には，pending listが空の場合は，

reg = 0 として cmp reg, 0 を実行したときと同

じ動作を行い，空でない場合は，reg �= 0 として

cmp reg , 0 を実行したときと同じ動作を行う．

• EXISTPENDING label

EXISTPENDINGは，次の手順に従って処理

を行う．

( 1 ) プログラム中のすべての静的変数 x0,

· · · , xn に対するその時点での部分状態

s = (s0, · · · , sn) を作成する．

( 2 ) ラベル labelと部分状態 sから，特化された

プログラムポイント 〈label , s〉を作成する．
( 3 ) pending listと marked setに，〈label , s〉

と同じものがあるかどうかの判定を行い，

結果を iccフィールドに書き込む．具体的

には，同じものがない場合は，reg = 0 と

して cmp reg , 0 を実行したときと同じ動

作を行い，同じものがある場合は，reg �= 0

として cmp reg, 0 を実行したときと同じ

動作を行う．

• MAKELABEL label

MAKELABEL は，次の手順に従って処理を

行う．

( 1 ) その時点でのプログラム中のすべての静的

変数の値を s0, · · · , sn としたとき，ラベル

label s0 . . . sn を出力する．

( 2 ) 特化されたプログラムポイント 〈label , s〉
（ただし，s = (s0, · · · , sn)とする）を作成

する．

( 3 ) marked setに 〈label , s〉 を追加する．
図 10と図 11には，ld，st，add等の通常のアセン

ブリ命令のほかに，LD，ST，ADD等の大文字の命

令が存在する．これら大文字の命令は，自分自身と同

じ命令を文字列として出力する疑似命令である．図 10，

16行目のMOV命令や，図 11，48行目のMUL命

令等のオペランドにある小括弧 ()に囲まれた部分は，

文字列の出力時に数値（即値）に置き換えられる部分で

ある．たとえば，疑似命令MUL %o0, (%o1),%o0

の実行時に，レジスタ %o1の値が 2 であるならば，

文字列 “mul %o0, 2,%o0”を出力する．

疑似命令 B label は，プログラム中のすべ

ての静的変数の値を s0, · · · , sn として，文字列

“b label s0 . . . sn”を出力する．BCC label につい

ても同様である．

図 10 と図 11 の生成拡張を実行して得られる残余

プログラムを，それぞれ図 12と図 13に示す．図 12

は，%i1 = 3 として，図 10 を実行して得られる残余

プログラムである．図 13は，%i0 = 2として，図 11

を実行して得られる残余プログラムである．

7.2 生成拡張の生成

本節では，生成拡張を生成する方法について説明す

る．生成拡張の生成は，以下の 2段階の手順を実行す

るだけで完了する．

手順 1 図 10 と図 11 の 0 行目から 11 行目までの

固定されたコードを，元のプログラムの先頭に追加

する．

手順 2 束縛時解析の結果を基に，図 14 と図 15 の

変換規則に従って，元のプログラムを命令ごとに生

成拡張の命令列に変換する．

図 14 と図 15 では，
ge
=⇒ の左側の命令が，変換元

のプログラムの命令であり，
ge
=⇒ の右側の命令列が，
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0 power res : 7 st %o0,[%fp−20] 14 mul %o0,%o1,%o0

1 st %i0,[%fp+68] 8 ld [%fp−20],%o0 15 st %o0,[%fp−20]

2 mov 1,%o0 9 ld [%fp+68],%o1 16 ld [%fp−20],%o0

3 st %o0,[%fp−20] 10 mul %o0,%o1,%o0 17 mov %o0,%i0

4 ld [%fp−20],%o0 11 st %o0,[%fp−20] 18 ret

5 ld [%fp+68],%o1 12 ld [%fp−20],%o0 19 nop

6 mul %o0,%o1,%o0 13 ld [%fp+68],%o1

図 12 %i0 を動的，%i1 を静的とした場合の power 関数の残余コード
Fig. 12 Residualized code of power function where %i0 is dynamic and %i1 is static.

0 power res : 8 st %o1,[%fp+72] 15 nop

1 st %i1,[%fp+72] 9 cmp %o1,−1 16 .L3 2 :

2 mov 1,%o0 10 bne .L3 2 17 ld [%fp−20],%o0

3 st %o0,[%fp−20] 11 nop 18 mul %o0,2,%o0

4 .L1 2 : 12 ld [%fp−20],%o0 19 st %o0,[%fp−20]

5 ld [%fp+72],%o1 13 mov %o0,%i0 20 b .L1 2

6 add %o1,−1,%o0 14 ret 21 nop

7 mov %o0,%o1

図 13 %i0 を静的，%i1 を動的とした場合の power 関数の残余コード
Fig. 13 Residualized code of power function where %i0 is static and %i1 is dynamic.

ld [address], regd
ge
=⇒ ld [address], regd

ld [address], regd
ge
=⇒ MOV ([address]), regd

ld [address], regd
ge
=⇒ LD [address], regd

st regs , [address]
ge
=⇒ st regs , [address]

st regd , [address]
ge
=⇒ MOV (regd ), regd

ST regd , [address]

st regd , [address]
ge
=⇒ ST regd , [address]

mov regs , regd
ge
=⇒ mov regs , regd

mov regs , regd
ge
=⇒ MOV (regs ), regd

mov regs , regd
ge
=⇒ MOV regs , regd

mov imm, regd
ge
=⇒ mov imm, regd

mov imm, regd
ge
=⇒ MOV imm, regd

add regs1 , regs2 , regd
ge
=⇒ add regs1 , regs2 , regd

add regs1 , regs2 , regd
ge
=⇒ MOV (regs1 + regs2 ), regd

add regs1 , regs2 , regd
ge
=⇒ ADD regs1 , (regs2 ), regd

add regs1 , regs2 , regd
ge
=⇒ ADD regs2 , (regs1 ), regd

add regs1 , regs2 , regd
ge
=⇒ ADD regs1 , regs2 , regd

add regs , imm, regd
ge
=⇒ add regs , imm, regd

add regs , imm, regd
ge
=⇒ MOV (regs + imm), regd

add regs , imm, regd
ge
=⇒ ADD regs , imm, regd

cmp regs1 , regs2
ge
=⇒ cmp regs1 , regs2

cmp regs1 , regs2
ge
=⇒ MOV (regs1 ), regs1

CMP regs1 , (regs2 )

cmp regs1 , regs2
ge
=⇒ CMP regs1 , (regs2 )

cmp regs1 , regs2
ge
=⇒ MOV (regs1 ), regs1

CMP regs1 , regs2

cmp regs1 , regs2
ge
=⇒ CMP regs1 , regs2

cmp regs , imm
ge
=⇒ cmp regs , imm

cmp regs , imm
ge
=⇒ MOV (regs ), regs

CMP regs , imm

cmp regs , imm
ge
=⇒ CMP regs , imm

図 14 生成拡張への変換規則（1）
Fig. 14 Generating extension transformation rule (1).

変換先の生成拡張の命令列である．st regd , [address ]，

b，bccや，labelは，複数個の命令からなる命令列に変

換される．bccと bccの変換先命令列にある next label

は，変換元の命令が含まれる基本ブロックの直後の基

本ブロックのラベルを表す．

変換元の命令とラベルに付けられた下線は以下の意

味を表す．

• 下線が付けられた変数は，動的な束縛時値を持つ．
• 一重の下線が付いた命令とラベルは，Res 行動

値を，二重の下線が付いた命令は，Reb 行動値を
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b label
ge
=⇒ b label

b label
ge
=⇒ B label

NOP
PUSHPENDING label
b .pending loop

bcc label
ge
=⇒ bcc label

bcc label
ge
=⇒ bncc next label

nop
B label
NOP
PUSHPENDING label
b .pending loop

bcc label
ge
=⇒ BCC label

NOP
EXISTPENDING next label
be .Ldummy label
nop
B next label
NOP
PUSHPENDING label
b .pending loop
nop

.Ldummy label:
PUSHPENDING next label, label
b .pending loop

label:
ge
=⇒ label:

label:
ge
=⇒ label:

MAKELABEL label

nop
ge
=⇒ nop

図 15 生成拡張への変換規則（2）
Fig. 15 Generating extension transformation rule (2).

持つ．

• 下線が付いていない変数は，静的な束縛時値を，
下線が付いていない命令は，Ev 行動値を持つ．

図 14 と図 15 の変換規則は，Ev 行動値を持つ命令

とラベルは，そのまま生成拡張の命令とラベルとし，

Res と Reb 行動値を持つ命令とラベルは，命令とラ

ベルを文字列として出力する疑似命令を含む命令列に

変換する1),14)．

b，bccと，bccの規則は，特に複雑な変換先命令列

を持つので，これらについて説明する．

• b label

b の変換先命令列は，自分自身の無条件分岐

命令を文字列として出力し（B label）た後，

PUSHPENDING命令を呼び出して，静的変

数の部分状態とラベル label を pending listに登

録し，pending loop の先頭にプログラムの制御

を戻す（b .pending loop）．

• bcc label

bccは，条件付き分岐命令自身は静的だが，動的

な制御の範囲内にあることを表す．したがって，

bccは特化時に分岐先を決定可能であり，元の条

件付き分岐命令を，実際に制御の移動を行うラベ

ルに対する無条件分岐命令に置き換えることがで

きる．

bccの変換先命令列は，元の分岐命令と逆の判定条

件を持つ条件付き分岐命令 bncc next label の分

岐が成立しない（元の条件付き分岐命令 bcc label

の分岐が成立する）場合は，ラベル labelへの無条

件分岐命令を出力し，その後，bと同様の処理を行

う．bncc next label の分岐が成立する（bcc label

の分岐が成立しない）場合は，単に直後の基本ブ

ロックへ制御を移動するだけである．

• bcc label

bcc は，自身が動的な条件付き分岐命令であり，

特化時に分岐先を決定できない．したがって，

bcc の変換先命令列は，分岐先ラベル label と

直後の基本ブロックのラベル next label につい

て，pending list への登録を行わなければなら

ない．ただし，next label に対する特化された

プログラムポイントが，すでに特化対象となっ

ている（EXISTPENDING next label の判定

が真）場合は，残余プログラム中の対応するラ

ベル next label への無条件分岐命令を出力し，

PUSHPENDING は，label のみを引数にと

る．特化対象となっていない場合は，next label

と label の両方を PUSHPENDING命令の引

数にとる．

8. 性 能 評 価

本章では，本稿のアルゴリズムを用いて行った評価

実験について報告する．実験は，CPUクロック周波

数 143MHz の Sun UltraSPARC 上で行った．評価

を行ったのは，power関数と binary search関数であ

る．これらは，ともに，Cプログラムを gcc-2.8.1 -O3

-mv8 -Sコマンドを用いて，SPARCアセンブリプロ

グラムにコンパイルしたものである．測定は，C の
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表 3 power 関数の実験結果
Table 3 Evaluation results of power function.

静的な入力 実行時間（µ 秒） 向上比
( %i1 ) 特化せず 特化あり

10 0.626 0.478 1.310

20 1.565 1.285 1.218

30 2.865 2.444 1.172

“sys/times”ライブラリの times関数を用いて行った．

なお，特化したプログラムは，本稿のアルゴリズムに

従って，gccの出力を手で変換したものを用いた．

power関数は，x = %i0 と n = %i1 の 2つの入力

を持ち，xn を返す関数である．ここでは，%i0 を動

的，%i1 を静的とし，%i0 の値を 2，%i1 の値をそ

れぞれ 10，20 と，30 として計測した．実験結果を

表 3 に示す．

もう 1つの実験に用いた binary search関数は，C-

Mixプロジェクト17)によって配布されているものであ

る☆．binray search関数は，キー値 x = %i0，配列の

サイズ size = %i1 と，配列の先頭アドレス a = %i2

の 3つの入力を持ち，%i0の値を持つ要素が配列中に

あれば，その要素の添字を返し，なければ，−1 を返

す関数である．ここでは，%i0 と %i2 を動的，%i1

を静的とした．配列は ∀n ·a[n] = nを満たすように初

期化し，%i1 の値はそれぞれ 32，1024 と，1048576

（220）とする．%i0 の値は，計算量が最善の場合（0）

と最悪の場合（%i1−1）の 2通りについて実験を行っ

た．実験結果を表 4に示す．binary search関数では，

特化によって，size を 2 の累乗に丸める計算が静的

に実行されるので，1.4倍以上の性能向上が得られた．

9. 関 連 研 究

9.1 Use-sensitivity

Hornof らは，C 言語上で use sensitive な束縛時

解析を定式化した10),11)．use sensitivityとは，変数

の使用ごとに束縛時値を計算することであり，アセ

ンブリ言語上では，use sensitivityと program-point

sensitivityとは同等である．

文献 10)では，2段階のデータフロー方程式によっ

て，use sensitiveな束縛時解析を実現している．1段

階目の束縛時解析は，前向きのデータフロー方程式で

あり，本稿の使用の制約生成に相当する．2段階目の

束縛時解析は，後ろ向きのデータフロー方程式であり，

本稿の定義の制約生成に相当する．

☆ ここで用いた binary search 関数は，プログラム特化に適した
特別なアルゴリズムを用いたものであり，通常のアルゴリズム
を用いたものではない．本プログラムは C-Mix 配布パッケー
ジの “examples/binsearch/”ディレクトリ以下にある．

Hornofらが，文献 10)で use sensitivityを導入し

た理由は，本稿で program-point sensitivityを導入

した理由と本質的に異なる．本稿では，アセンブリプ

ログラムが持つ複雑なデータフローを解決するため

に，program-point sensitivityを導入した．一方，文

献 10)では，配列や構造体等の lift 操作（ lift opera-

tion）ができない要素を多く含んだ C言語プログラム

を，高精度な特化の対象とするために，use sensitivity

を導入した．lift操作とは，静的な変数や値を動的な

文脈（context）で用いるために，束縛時値を静的か

ら動的に変更することである12)．

C言語の配列や構造体に相当するアセンブリ言語の

メモリアーキテクチャは，本稿の範囲外であるが，こ

れらを含むように拡張した場合でも，本稿のアルゴリ

ズムを使用できると考える．

9.2 C言語上での特化

特化処理におけるプログラムの制御フローの扱いと，

動的な制御の扱い，さらに，残余プログラムの最適化

の 3点から，既存の C言語上での特化技術1),5),17)と

本稿での定式化との差異を述べる．

制御フロー 既存の C 言語上での特化手法は，非構

造的な制御フローの扱いに関して，対照的な 2つの

手法をとっている．

Tempo5) は，構造化された C言語プログラムのみ

を，特化対象として扱う．そのため，非構造的な制

御フローを持つプログラムは，構造的な制御フロー

のみを持つプログラムに変換しなくてはならない6)．

一方，C-Mix17)は，特化の効率を向上するため，C

言語プログラム中のすべての制御構造文を，無条件

の goto文と条件付きの goto文のみからなる制御構

造に展開してから特化処理を行う13)．

本稿の手法は，非構造的な制御フローを直接扱う点

において，C-Mixの手法に近い．本稿では，5 章の

制御フロー解析によって，特化処理で非構造的な制

御フローを直接扱うことが可能であることを示した．

動的な制御 既存の C 言語上での特化手法は，動的

な if 文の扱いに関しても，対照的な 2 つの手法を

とっている．

C-Mixは，残余コード生成時に，プログラム中で動

的な if文に続く部分を，if文の then節と else節内

に複製したコードを出力する1),13)．すなわち，“if e

{ S1 } else { S2 }; S3 ;”を，動的な if文を含むコー

ド片とすると，“if e { S1 ; S3 } else { S2 ; S3 };”
の形で，残余コードが出力される．この手法では，

プログラム中の特化時に計算可能な部分が増えるの

で，残余プログラムの実行効率が向上することが多
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表 4 binary search 関数の実験結果
Table 4 Evaluation results of binary search function.

静的な入力 %i0 = 0 %i0 = %i1 − 1

( %i1 ) 実行時間（µ 秒） 向上比 実行時間（µ 秒） 向上比
特化せず 特化あり 特化せず 特化あり

32 0.647 0.239 2.707 0.658 0.288 2.285

1024 1.055 0.411 2.567 1.068 0.453 2.358

1048576 3.420 1.959 1.746 3.669 2.519 1.457

い．しかし，binary search関数のようなプログラ

ムの場合は，静的な whileループ中の動的な if文を

すべて展開した結果，残余プログラムのコード量が

爆発的に増大してしまうという問題が起こる17)．

Tempoと本稿の手法では，if文に続く部分を，if文

の then節と else節内に複製しない．これは，Tempo

と本稿の手法では，精度の高い束縛時解析を行って

おり，C-Mixの手法を行わなくても，残余プログラ

ムの実行効率が問題にならないからである．また，

Tempoと本稿の手法では，残余プログラムのコー

ド量が爆発的に増大することは少ない．しかし，精

度の高い束縛時解析を行うためには，様々な解析が

必要であり，そのため，特化処理のコストが増大し

てしまうという欠点がある．

残余プログラムの最適化 C-Mixと Tempoは，高水

準言語上でのプログラム特化器なので，生成した

残余プログラムの効率にかかわらず，コンパイラの

バックエンド部での最適化によって，効率的に実行

できることが多い．一方，アセンブリ言語上でプロ

グラム特化を行う場合は，コンパイラでの最適化が

期待できないので，特化時に効率の良い残余プログ

ラムを生成するか，特化後に改めて残余プログラム

を最適化する必要がある．

9.3 Java仮想マシン言語上での特化

Masuharaらは，四則演算命令，オペランドスタッ

クとローカル変数を操作する命令と，メソッド呼び出

し命令からなる Java仮想マシン（JavaVM）言語の

サブセット上での実行時特化手法を定式化した14)．

JavaVM言語は，本稿のアセンブリ言語と同様に低

水準言語である．本稿のアセンブリ言語と JavaVM言

語との最大の違いは，本稿のアセンブリ言語がレジス

タ型機械語であるのに対して，JavaVM言語はスタッ

ク型機械語である点である．

文献 14)では，本稿と同様に，JavaVM言語プログ

ラムが持つデータフローの複雑さと，非構造的な制御

フローの扱いについて言及している．また，文献 14)

では，JavaVM言語上での flow sensitiveな束縛時解

析を，型システムに基づいた制約解消によって実現し

ている．

10. ま と め

本稿では，ソースコードが存在しないソフトウェア

をバイナリレベルで特化する準備として，RISC型ア

センブリ言語上でのプログラム特化技法を定式化した．

アセンブリ言語上でのプログラム特化には，2つの大

きな課題があった．1つ目は，データフローの複雑さ

の問題であり，2つ目は，非構造的な制御フローの扱

いの問題である．

本稿では，前者に対しては，program-point sensi-

tiveな束縛時解析を導入することによって問題を解決

した．program-point sensitive な束縛時解析は，変

数の使用による出現に対する束縛時値と定義による出

現に対する束縛時値とを，別々に扱うことで実現でき

る．本稿では，制約解消を用いることによって，既存

のデータフロー方程式を用いた解析よりも簡潔な表現

で定式化した．

また，後者に対しては，高度な制御フロー解析を導

入することによって，非構造的な制御フローを直接扱

える手法を実現した．非構造的な制御フローを直接扱

うことによって，非構造的な制御を避けてプログラム

変換を行う既存の C 言語上でのプログラム特化器に

比べて，より効率的な特化処理が可能となった．

今後の課題としては，本稿で扱ったアセンブリ言語

に対する制限を排除し，より複雑なアセンブリ言語の

アーキテクチャを特化対象として扱うために，次のよ

うな点で，本稿のアルゴリズムを拡張することがあげ

られる．

( 1 ) メモリアクセスに対する制限を取り除くため，

エイリアス解析を導入すること．

( 2 ) アルゴリズムを手続き間解析に拡張し，手続き

呼び出しを加えること．

( 3 ) アセンブリプログラムに対して，関数インライ

ニング等の特化時最適化を導入すること．

( 4 ) 残余プログラムに対する最適化処理を導入する

こと．
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