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Java言語に対する投機的なメモリアクセスの最適化手法

川 人 基 弘† 小 松 秀 昭† 中谷 登志男†

本稿では，partial redundancy elimination（PRE）の手法を使い，Java言語に対して投機的に，
コントロールフローの制御を超えてメモリアクセスの最適化を行う新しいアルゴリズムを提案する．
我々の手法は最初に，メモリ移動を妨げる命令をできるだけ減らすために，エイリアス解析を行う．
この解析の結果，各オブジェクト変数がエイリアスされない領域が求まる．次に，この領域を使って
すべてのメモリ移動を妨げる可能性のある命令を見つける．最後に，メモリの移動を次の 3つのス
テップで行う．最初のステップでは，投機的ではない PREのアルゴリズムを用いて，ロード命令と
後続する演算命令等を，実行とは逆向きに移動させる．第 2のステップでは，投機的な PREのアル
ゴリズムを用いて，一部のロード命令と後続する演算命令等を，条件分岐の制御を超えて，実行とは
逆向きに移動させる．第 3のステップでは，ロード命令の最適化結果を利用することにより，ストア
命令を実行方向にコントロールフローの合流点を超えて，投機的に移動させる．我々の手法は，投機
的ロード命令等の特殊な命令を利用しないため，すべてのアーキテクチャに対して適用可能である．
我々はこのアルゴリズムを IBM Java Just-in-Time（JIT）compilerに実装して評価を行った．こ
の結果，以前のアルゴリズムと比べて大きくパフォーマンスが改善した．

A Method for Speculative Memory Access Optimizations for Java

Motohiro Kawahito,† Hideaki Komatsu† and Toshio Nakatani†

This paper presents a new algorithm for optimizing memory accesses using control spec-
ulation for Java by applying partial redundancy elimination (PRE) techniques. First, for
reducing as many barriers as possible for enhancing code motions, we perform alias analy-
sis to identify all the regions in which each object reference is not aliased. Secondly, using
the regions computed by the alias analysis, we find all the possible barriers including those
unidentified by the previous work. Finally, we perform code motions in three steps. For the
first step, we apply a non-speculative PRE algorithm to move load instructions and their
following instructions in the backward direction of the control flow graph. For the second
step, we apply a speculative PRE algorithm to move some of them aggressively before the
conditional branches. For the third step, we apply our modified version of a non-speculative
PRE algorithm to move store instructions in the forward direction of the control flow graph
and move some of them even after the merge points. Our approach does not require any
special instructions, such as speculative load, and thus it can apply to all architectures. The
same approach should work for any type-safety languages. We implemented the algorithm in
the IBM Java Just-in-Time (JIT) compiler. Our experimental results show that our approach
significantly improves performance over previously known algorithms.

1. は じ め に

一般的に Java のようなオブジェクト指向言語は，

データをオブジェクト内に閉じ込められるという利点

があるが，その反面オブジェクト内のメモリアクセス

が多くなるという傾向がある．これらの多くのメモリ

アクセスはパフォーマンスの低下を引き起こす．

この問題を解決するために，Fink 6)らによって Java

言語に対してインスタンス変数や配列等のグローバル

なエリアに対するアクセスを，メソッド内のローカル
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なエリア（たとえばローカル変数）に対するアクセス

に置き換える最適化（以下，scalar replacementと呼

ぶ）が提案されている．この方法でも効果があるが，

彼らの方法はメモリアクセス命令の移動を行っていな

いため，まだまだ改良の余地がある．

一般的に，メモリアクセス命令の移動の有無にかか

わらず，scalar replacementを正しく適用するために

は，最適化の障害となりうる命令を正しく設定しなけ

ればならない．さらに，2つのオブジェクト変数のエ

イリアスを解析することは，パフォーマンスを向上さ

せるために重要である．さらには，JITコンパイラ向

けには解析時間を短くすることも重要である．

本稿では，partial redundancy elimination（PRE）
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の手法を使い，Java言語に対して投機的に，コント

ロールフローの制御を超えてメモリアクセスの最適化

を行う新しいアルゴリズムを提案する．我々の手法は

最初に，メモリ移動を妨げる命令をできるだけ減らす

ために，エイリアス解析を行う．この解析の結果，オ

ブジェクト変数がエイリアスされない領域が求まる．

次に，この領域を使ってすべてのメモリの移動を妨げ

る可能性のある命令を見つける．本稿では，Java言語

に対する従来のメモリの最適化手法6)では述べられて

いなかった synchronizationや例外を起こしうる命令

を適切に扱い，正しくメモリアクセスの移動を行う．

最後に，我々はメモリの移動を次の 3つのステップで

行う．最初のステップでは，投機的ではないPREのア

ルゴリズム13)を用いて，ロード命令と後続する演算命

令等を，実行とは逆向きに移動させる．第 2のステッ

プでは，投機的な PREのアルゴリズム10)を用いて，

一部のロード命令と後続する演算命令等を，条件分岐

の制御を超えて，実行とは逆向きに移動させる．第 3

のステップでは，ロード命令の最適化結果とブロック

の実行頻度情報を利用することにより，ストア命令を

実行方向にコントロールフローの合流点を超えて，投

機的に移動させる．このステップでは，投機的ではな

い PREのアルゴリズム13)をストア命令の最適化向け

に変更し適用している．

我々の手法の新規性は次の点である．

• Javaが持っている，型安全性（type-safety）を

保障する例外処理を，メモリアクセスを移動する

際の防御壁として利用することにより，メモリア

クセスを投機的にコントロールフローの制御を超

えて移動させる．我々は，より広い範囲でメモリ

アクセスの移動を行うために，これらの例外処理

を明示的な命令として分離し最適化を行う．型安

全性を保障するための例外処理は実行時にコスト

がかかるため，型安全性を保障しない言語と比べ

て速度を落とす原因となっていた．本稿はこれら

の例外処理を積極的に利用することにより，すべ

てのアーキテクチャ上で適用可能な，メモリアク

セスを投機的にコントロールフローの制御を超え

て移動させる方法を提案する．

• JITコンパイラ向けに，次の 3つの独自技術を考

案し利用することで，コンパイル時間を抑えつつ

効果の高い最適化を行う．

– エイリアス解析によって，メソッド間解析を

行わずに，メソッド呼び出しを超えてメモリ

アクセスの移動を行うことができる．

– 実行頻度の高いロード命令に限定して，コン

(a) Cのサンプルプログラム (b) 間違った変形
(1) (1) T = a->f1;

(2) do { (2) do {

(3) if (...){ (3) if (...){

(4) b += a->f1; (4) b += T;

(5) } (5) }

(6) } while(...); (6) } while(...);

図 1 投機的なロード命令の移動が正しく動作しない例
Fig. 1 Example where speculative scalar replacement

produces an incorrect result.

パイル時間がかかる投機的な PREのアルゴ

リズムを適用している．

– ストア命令を投機的に移動する手法として，

bit vectorを利用可能なアルゴリズムを適用

している．

我々はこのアルゴリズムを IBM の Java Just-

in-Time（JIT）コンパイラに対して実装を行い，

jBYTEmarkと SPECjvm98 のベンチマークを用い

て評価を行った．この結果，以前のアルゴリズムと比

べて大きくパフォーマンスが改善した．

本稿の以下の構成は次のようになっている．2 章で

は従来の関連研究について述べる．3 章では我々の手

法について述べる．4 章では我々の手法の評価を行う．

2. 関 連 研 究

Scalar replacementは，最初に Fortran言語向けに

開発され2),3)，次にC言語向けに拡張が行われた4),14)．

Java言語向けには，最近 Finkらによって，ポインタ

のエイリアスを考慮した scalar replacement 6)が提案

された．しかし，Finkらの方法は命令の移動を行わな

いため，メモリアクセスがループの外に出ない場合が

あり，まだまだ改良の余地がある．我々は，null check

の最適化の論文中12)で投機的ではない scalar replace-

mentを簡単に紹介した．しかし，その詳細なアルゴ

リズムや投機的な scalar replacementについては，そ

の論文中でまったく述べられていない．

一般的な言語に対して投機的にすべてのロード命令

を条件分岐の前に移動させるのは難しい問題である．

たとえば，図 1 (a)のCプログラムを例にとると，(b)

のように (4)のロード命令 “a−>f1”を (3)の if文を超

えて (1)に移動させることは間違った最適化結果とな

る．これは，変数 aが不正なアドレスを指していたと

きに，プログラムが異常終了する場合があるためであ

る．C言語向けの投機的なメモリアクセスの最適化手

法14)は，このようなポインタ参照のメモリアクセスを

最適化対象から除外している．一般的には，不正なア

ドレスをアクセスする可能性がある命令は，アーキテ
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クチャが特殊な命令を持っていなければ，コントロー

ルフローの制御を超えて移動することはできない．た

とえば，IA64アーキテクチャは投機的なロード命令

（ ld.s）とその成否を調べる命令（chk.s）が用意され

ており，これらを利用すると図 1 の例に対しても，投

機的にコントロールフローの制御を超えるような最適

化が行える20)．しかし，このような専用命令を持って

いるアーキテクチャは少なく，多くのアーキテクチャ

上では同様の方法を使うことはできない．

その反面，Java言語ではメモリアクセスに対して例

外処理を行うことが決められているため，言語仕様上

メモリアクセスについて安全性が保障されている．一

般的に，この安全性のことは「型安全性」と呼ばれてい

る．たとえば，nullポインタに対するメモリアクセス

は，NullPointerExceptionという例外を起こす．我々

はこれらの例外処理を別命令に分離して，個々に最適

化を行っている．これらの例外を起こす命令を，メモリ

を移動する際の防御壁として利用することで，安全性

を保ちながらコントロールフローの制御を超えて，投

機的にメモリアクセスの最適化を行うことができる．

しかし，Javaでも投機的にロード命令を移動する際

に，特別な処理をしなければならない場合がある．た

とえば，nullチェックの最適化12)を行った場合，if (a

!= null)のような条件分岐があった場合，then 節内

の aの nullチェックはすべて除去される．この状態で

ロード命令を投機的に移動すると，防御壁として使っ

ていた nullチェックが除去されているために，間違っ

た最適化結果となる場合がある．そのため，我々はこ

のような if文のエッジ上にダミーの nullチェックを挿

入し，これを防御壁として利用する．これについての

詳細は 3.1.3 項で説明する．

ストア命令を実行方向にコントロールフローの合流

点を超えて，投機的に移動させる方法は，C言語向け

の投機的なメモリアクセスの最適化手法14)内で提案

されている．この方法は各メモリアクセスについて，

Node profileの結果を元に Cost-Benefit解析を行い，

挿入する場所を決める．Javaでも，本稿の 3.1.4 項

で述べるストア命令の移動を妨げるような命令を適切

に扱えば，この手法は適用可能である．しかし Java

では Cとは違い，例外を起こしうる命令を，ストア

命令の移動を妨げる命令として扱わなければならな

い．Javaでは例外を起こしうる命令は非常に多くプ

ログラム内に現れるため，ストア命令はロード命令に

比べると最適化される機会が少ない．そのため，我々

はストア命令の最適化では，コンパイル時間がかかる

Cost-Benefit解析を使わず，精度は落ちるが軽い最適

化方法を使って投機的にストア命令を移動している．

Java向けのエイリアス解析は Fink 6)らによって提

案されている．この方法は，オブジェクト変数を定義

している命令を調べることによって，2つのオブジェ

クト変数がエイリアスされているか否かを判別して

いる．しかし，彼らの解析方法はメソッド呼び出し

に関しては，完全にメソッド間解析（ interprocedural

analysis）の結果に頼っていた．しかし，Javaでは呼

ばれるメソッド内に virtual method callが含まれる

と，メソッド間解析は通常失敗する．virtual method

は Javaのプログラム内で頻繁に現れるため，メソッ

ド間解析の効果は限定されている．それに対して我々

の方法は，各オブジェクト変数が newされてからエ

イリアスされるまでの領域を見つけることにより，メ

ソッド間解析を行わずにメソッド呼び出しを超えてメ

モリアクセスを移動することができる．これにより，

最適化の効果が上がるだけではなく，メソッド間解析

を行う必要があるメソッドを絞り込むことができるた

め，コンパイル時間を削減することができる．

Partial Redundancy Elimination（PRE）は実行

方向とは逆向きに計算式を移動させることによって，

部分的冗長性の除去およびループの外への移動を行う

最適化技術である．PREに関する研究は主に投機的

ではないアルゴリズムと投機的なアルゴリズムの 2種

類に分類される．

我々は投機的ではない PRE アルゴリズムとして

Lazy Code Motion（LCM）13)を用いている．このア

ルゴリズムは，レジスタ・プレッシャの増加を抑える

ために，実行方向とは逆向きに式を移動させたうえで，

実行回数を増やさない範囲内で実行方向に再移動さ

せ，最終的な挿入場所を決定する．これは，投機的な

PREアルゴリズムよりも効果は落ちるが，bit vector

を使って問題を解くことができるため，コンパイル時

間が短く JITコンパイラ上でも積極的に適用できる．

投機的な PREアルゴリズムとしては，Path pro-

fileを使うもの9)，Edge profileを使うもの10)，Node

profileを使うもの14)の 3つが知られている．これら

はすべて，各種 profileの情報を用い，Costと Benefit

の解析を行い，最終的な挿入場所を決定する．Path

profileを使ったアルゴリズムは Edge profileを使う

ものよりも効果があるが，コンパイル時間が大きい．

そのため，このアルゴリズムは JITコンパイラで使

うには実用的ではない．Edge profileを使ったアルゴ

リズムは Node profileを使うものよりも効果があり，

コンパイル時間もほぼ同等である．そのため，我々は

Edge profileを使ったアルゴリズム10)を用いている．
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図 2 本稿の最適化を適用した例
Fig. 2 Example of our optimization.

投機的なアルゴリズムは，効果は大きいが個々の式に

ついて Costと Benefitを求めなければならない．こ

れらの計算は，bit vectorを使って解くことができな

いため，複数の式を最適化する場合，コンパイル時間

が長いという欠点がある．我々の手法は，投機的では

ないアルゴリズムと投機的なアルゴリズムを組み合わ

せることで，全体のコンパイル時間を抑えつつ効果の

高い最適化を行える．

Java のメモリアクセスに対してこれらの PREア

ルゴリズムを適用するには，言語仕様（命令の順序制

約）に違反しないように注意しなければならない．本

稿では，Java上のメモリアクセスの移動を妨げる命

令を正しく設定することにより，この問題を解決して

いる．

3. 我々の手法

図 2の例を使って我々の最適化を説明する．test内

のメソッド呼び出し a.f(i)はオーバライド（override）

されている可能性があるため，単純にクラス sumup内

の f( )をインラインすることができない．そこで，(b)

のように devirtualization 1),5),11),18)を行い，(2)の if

文でガードして sumup.f()のメソッドをインラインす

る．ここではこのように変形することにより，インラ

インしたパスが頻繁に実行されると仮定する．なお，

(b)では Loop inversion 15)（whileループを do-while

ループにする変形）および例外処理の最適化12)も適用

している．型安全性を保障しない言語では，変数 aが

不正なアドレスを指す可能性があるため，インライン

されたパス内のロード・ストア命令を (2)の if文を超

えて移動させることはできない．しかし，Javaでは

(b)(1)で nullかどうかを検査し，nullならば例外を

起こす命令（以下 nullcheckと呼ぶ）を実行するため

に，(1)以降の領域では aに対して投機的なメモリア

クセスの最適化を行うことができる．なお，nullcheck

という命令は，元の Javaのバイトコードには直接含

まれてはいない．我々は，効果的にプログラムを最適

化するために，中間コードレベルで明示的な命令とし

て生成している．(b)に対して最適化を行うと，(c)の

ようにインラインされたパス内のロード・ストア命令

を (2) の if 文を超えて，ループの外に移動させるこ

とができる．このとき，インラインされなかったパス

内のメソッド呼び出しでは，この中でメモリ上の値が

参照または変更される可能性があるので補償コード

が必要となる．ロード命令の補償コードは，メモリア

クセスの移動を妨げる命令を適切に設定し，投機的な

PREのアルゴリズムを使うことにより，挿入すべき

場所を求めている．ストア命令の補償コードは，挿入

するロード命令をストア命令と仮定し，メモリアクセ

スの移動を妨げる命令を適切に設定し，LCMアルゴ

リズムを逆向きに使うことにより，挿入すべき場所を

求めている．

以下，3.1 節ではメモリアクセスの最適化について

述べ，3.2 節ではこれに関連する最適化全体の流れを

述べる．

3.1 メモリアクセスの最適化

この最適化では，算術演算およびメモリアクセスを

一度に同じ枠組みで最適化する．我々はすべての式を

{opcode, src1, src2, misc}の 4つ組で表現し，これ

を各ビットに割り振ってデータフロー解析を行ってい

る．通常の演算命令は最初の 3つを使えば表現できる．
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表 1 メモリアクセスに対する，4つ組の各フィールドの意味
Table 1 Meaning of each field of quadruple for memory access.

1: ScalarReplacement() {
2: dummy exception checkの挿入 ();

3: NoAliasPos = エイリアス解析 ();

4: /* ロード命令の最適化 */

5: NoAliasPosを使って TRANSPL, N−COMPL, X−COMPLを求める．
6: X−INSERTL = LazyCodeMotion(TRANSPL, N−COMPL, X−COMPL);

7: HIGHLEVEL-TGT = { 実行頻度の高いロード命令・演算命令 };
8: if (HIGHLEVEL-TGT != φ)

9: X−INSERTL ∪= CostBenefitPRE(TRANSPL, N−COMPL, X−COMPL, HIGHLEVEL-TGT);

10: N−REACHL = ComputeReachForward(TRANSPL, X−INSERTL);

11: /* ストア命令の最適化 */

12: NoAliasPosを使って TRANSPS, N−COMPS, X−COMPSを求める．
13: N−INSERTS = StoreOptimization(TRANSPS, N−COMPS, X−COMPS, X−INSERTL);

14: X−REACHS = ComputeReachBackward(TRANSPS, N−INSERTS);

15: /* コードの変形 */

16: CodeTransformation(X−INSERTL, N−REACHL, N−INSERTS, X−REACHS);

17: }
図 4 メモリ最適化のアルゴリズム

Fig. 4 Algorithm of our scalar replacement.

図 3 メモリアクセスの最適化の流れ
Fig. 3 Flow diagram of our scalar replacement algorithm.

ロード命令およびストア命令は，各フィールドに 表 1

に示すものがそれぞれセットされる．見れば分かるよ

うに，この 4つ組表現上ではロード・ストアの区別は

していない．

図 3に我々のメモリアクセスの最適化の流れを示す．

まず最初にオブジェクト変数のエイリアス解析 (1)を

行う．我々のロード命令の最適化は，投機的ではない

最適化 (2)を基本とし，効果的であると思われるロー

ド命令を限定して投機的な最適化 (3)を行う．

このようなデザインにしているのはコンパイルタイ

ムの増加をできるだけ抑えるためである．(2)の最適

化では，LCM 13)を用いている．これは，bit vector

を使って問題を解くことができるため，コンパイル

時間が短く JITコンパイラ上でも積極的に適用でき

る．投機的な最適化 (3)は Cost-Benefit 解析に基づ

く PRE 10)を用いている．このアルゴリズムは問題を

解くためにエッジの頻度情報を元に計算を行う．これ

は bit vectorを使って表現できないため，個々のロー

ド命令に対して毎回解析を行わなければならない．そ

のため，複数の式を最適化する場合，このアルゴリ

ズムは LCMに比べて非常に遅い．たとえば，64-bit

アーキテクチャで 64個の式を最適化することを考え

てみると，1つの dataflow解析に必要な時間は，bit

vectorが使えないアルゴリズムは使えるアルゴリズム

より 64倍以上必要となる．そこで，我々は実行頻度

が高いロード命令や演算命令に限定して投機的な最適

化 (3)を適用している．

ストア命令の最適化 (4)については，2章で述べたよ

うに，ストア命令の移動を妨げる命令が Javaでは非常

に多いために，コンパイル時間のかかるCost-Benefit

解析を使わず，LCMアルゴリズムを変更して適用す

ることによって，投機的にストア命令を移動している．

以上の説明を擬似コードで書いたアルゴリズムを

図 4 に示す．以下の節では，図 4 の各行の記号や処

理内容について順次説明していく．

Java言語では，マルチスレッドの環境を仮定してお

り，それをサポートするために volatile 変数と syn-

chronization という 2 つの仕組みを提供している．

Javaの言語仕様8)によると，volatile変数をロード・
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IsAliasPos(q, pos) {

if (q.src1が定数) return TRUE;

return !(変数 q.src1 ∈ NoAliasPos(pos));

}

図 5 関数 IsAliasPos()

Fig. 5 Function IsAliasPos().

MayAlias(q, r, pos) {

if (q.opcode == r.opcode && q.misc == r.misc){

if (q.src1 == r.src1 && q.src2 == r.src2)

return FALSE; /* 完全に同じ 4つ組 */

if ((q.opcode == FieldAccess ||

q.opcode == ArrayAccess) &&

((q.src1 == r.src1 ||

(IsAliasPos(q, pos) && IsAliasPos(r, pos))) &&

(q.src2 == r.src2 ||

q.src2は変数 || r.src2は変数)))

return TRUE;

}

return FALSE;

}

図 6 関数MayAlias()

Fig. 6 Function MayAlias().

ストアするたびに，volatile 変数の shared memory

とプログラム内のローカル変数を一致させなければな

らないと規定されている．そこで，我々は volatile変

数と synchronizationを scalar replacementの対象か

ら除くとともにメモリアクセスを移動させる際のバリ

アとして扱っている．さらに，あるメモリ上の変数が

resolveされていないときには，この変数が volatileか

どうかを判別することができない．そのため，我々は

resolve されていない変数も volatile 変数として扱っ

ている．

3.1.1 オブジェクト変数のエイリアス解析

この解析の目的は，scalar replacementを行う際の

バリアとなる命令をできるだけ減らすことである．こ

の項では，我々は次の 2つの関数を定義する．

IsAliasPos(q, pos) メモリアクセス qは posの場

所でエイリアスされている可能性がある．

MayAlias(q, r, pos) 2つのメモリアクセス q，r

は posの場所で互いにエイリアスされている可能

性がある．

まず最初にベーシックブロック nの先頭で，けっし

てエイリアスされることがないオブジェクト変数の集

合 NoAlias(n) を，前進データフロー解析（ forward

dataflow analysis）を使って，次のように求める．

NoAlias(n) =
∏

m∈Pred(n)

(
(NoAlias(m) − Kill(m))

+Gen(m)

)

ここで，Gen，Killは次のような集合を意味する．

a = new ...; - (1)

for ( . . . ){

t += a.I; - (2) // a.Iをループの外に移動可能
f(t); - (3)

}

b.obj = a; - (4) // これ以降 aは aliasされる可能性がある
for ( . . . ){

t += a.I; - (5) // a.Iをループの外に移動不可能
f(t); - (6)

}

図 7 エイリアス解析が効果的な例
Fig. 7 Example where our alias analysis is effective.

Gen(n) ブロック n内で new等によって作成され，

ブロック nの終わりでまだエイリアスされていな

いと判断できる変数の集合．

Kill(n) ブロック n内でエイリアスされていないと

判断できなくなる変数の集合．具体的には次のよ

うな変数が対象となる．

• メソッドの引数になっている変数．
• メモリに書き込まれた変数．
• コピー元の変数．
• 代入が行われた変数．

NoAlias(n)を使って各ブロック内を Killとなる命

令を考慮して 1命令ずつ検査していくことにより，各

命令 pos の場所でけっしてエイリアスされることが

ないオブジェクト変数の集合 NoAliasPos(pos)を求

めることができる（図 4，3行目）．最後に，IsAlias-

Pos，MayAliasをそれぞれ図 5，図 6 に示すように

定義する．

2章で述べたように，我々のエイリアス解析はメソッ

ド呼び出しに対して効果的である．図 7 にそのよう

な例を示す．この例で変数 aについて (1)から (4)ま

でが，けっしてエイリアスされることがない領域とな

る．そのため，最初のループでは，(3)の f(t)がどん

なメソッドであっても，オブジェクト a内のメモリは

変更されることがないため，a.Iをループの外に移動

させることができる．しかし，2 つめのループでは，

(6)の f(t)内で (4)の b.objを経由して，オブジェク

ト a内のメモリを変更することが可能となる．そのた

め，任意の f(t)について，a.Iをループの外に移動さ

せることはできない．

3.1.2 投機的ではないロード命令の最適化

我々はロード命令に対するコード移動のアルゴリズ

ムとして，Lazy Code Motion（LCM）13)を使ってい

る．このアルゴリズムは，TRANSP，N-COMP，X-

COMPという 3つの集合を入力として，X-INSERT

という集合を最終的には求める．これら 4つの集合は

それぞれ次のような意味である（なお，N-は entry，
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X-は exitを意味している）．

TRANSP(n) ブロック n内を通過することのでき

る，メソッド内の式の集合．

N-COMP(n) ブロック nの先頭に移動できる，ブ

ロック n内の式の集合．

X-COMP(n) ブロック nの最後に移動できる，ブ

ロック n内の式の集合．

X-INSERT(n) ブロック nの最後に挿入する式の

集合．

本稿では，ロード命令に関するこれら 4 つの集合

をそれぞれ TRANSPL，N−COMPL，X−COMPL，

X−INSERTLと表す．LCMアルゴリズムは計算式を

最適化対象としたアルゴリズムのため，計算式に含ま

れる変数に対する書き込みのみを，式の移動を妨げる

ような命令として扱っている．しかし，Javaでメモリ

アクセスを移動させる際には，言語仕様に違反しない

ように，移動を妨げる命令を正しく定義する必要があ

る．表 1で示した {opcode, src1, src2, misc}の 4つ組

に対応する，あるロード命令 qについて，ブロックn内

の移動を妨げる命令としては次の命令があげられる．

ロード命令 qについて移動を妨げる命令

• q.src1や q.src2の変数に対する書き込み．

• q.src1の変数に対する nullcheck．ただし，オブ

ジェクト変数が nullの場合に，ロード命令 qが

副作用を起こさないと分かる場合は除く．

• 配列のロード命令に関しては，q.src1，q.src2に

対する配列の境界チェック．

• 同期をとる命令（monitorenter，monitorexit）B

について IsAliasPos(q，B の場所) が成り立つ

場合．

• volatile変数や unresolved変数についてのロード

やストア命令Bについて，IsAliasPos(q，Bの場

所)が成り立つ場合．

• ストア命令 B ☆について，MayAlias(q，B，Bの

場所)が成り立つ場合．

• メソッド呼び出し Bについて，次のどちらの条件

も満たす場合．

– IsAliasPos(q，Bの場所)が成り立つ．

– qが B内で変更されないことがメソッド間解

析（ interprocedural analysis）や field anal-

☆ 厳密にいえば，memory coherence の仮定を持つ現在
の Java memory model（JMM）の仕様からすると，
「ロード 命令 B」もバリアとしてここに加える必要があ
る16)．しかし，この仕様は Java Specification Request

（http://jcp.org/jsr/detail/133.jsp）で今修正される方向で
話が進んでいるため，ここには加えなかった．

図 8 コントロールフローの条件によって除去される例外チェック
Fig. 8 Exception checks eliminated because an equivalent

test statement precedes them.

ysis 7)により判別できない．

TRANSPL(n)は，各ロード命令 qについてブロッ

ク n内に移動を妨げる命令がまったくなければ，qを

集合に追加するという処理をすることにより作成でき

る．N−COMPL(n)，X−COMPL(n)は，ブロック n

内に含まれるロード命令 qについて，n内に前述の移

動を妨げる命令が qの場所より前・後になければ，q

を N−COMPL(n)，X−COMPL(n)にそれぞれ追加す

るという処理をすることにより作成できる（図 4，5

行目）．

TRANSPL，N−COMPL，X−COMPLの 3つの集

合が正しく求まれば，LCMアルゴリズム13)を通常の

計算式の移動と同様に適用できる．このアルゴリズム

を解くと，各ブロック nの最後の点に挿入を行うロー

ド命令の集合 X−INSERTLが求まる（図 4，6行目）．

3.1.3 投機的なロード命令の最適化

型安全性を持つ Javaにおいても，投機的なロード

命令の最適化を行うには特別な処理が必要となる．こ

れは，例外除去処理がコントロールフローの条件を利

用して，例外チェック命令を除去する場合があるため

である．図 8に投機的に最適化を行う際に問題が起き

る場合を示す．(a)は (1)の if文によって (2)が除去さ

れ，(b)は (4)の if文によって (6)の配列境界チェック

が除去される．このように除去された状態で，(a)(3)

や (b)(7)のロード命令を (a)(1)や (b)(4)の if文を超

えて移動すると型安全性が保障されなくなってしまう．

そこで，例外除去処理を行う際に，コントロール

フローの条件によってメモリアクセスに関連する例

外チェックが除去される可能性があるコントロールフ

ローのエッジを特定する．我々の実装では，nullcheck

が除去される可能性があるエッジは ifnull，ifnonnull，

instanceof-ifのバイトコードによってオブジェクト変
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図 9 ifnonnullに対する処理例
Fig. 9 Example of handling an ifnonnull.

数が nullではないと判断できるエッジとなる．また，

配列の境界チェック（以下 boundcheckと呼ぶ）に関し

ては，arraylengthとの比較命令によって boundcheck

が除去される可能性があるエッジが対象となる．

次に，メモリアクセスを投機的にコントロールフ

ローの制御を超えて移動させる最適化では，例外除去

処理で特定したエッジ上に除去対象となる例外がある

ものと仮定し，最適化を行う．図 9 に ifnonnullに対

する処理例を示す．図 9 内の条件分岐が成り立つパ

ス内では，aに対する nullチェックが除去される可能

性がある．そこで，aが nullではないと分かるエッジ

上に，aに対して dummyの nullチェックを挿入する

（図 4，2行目）．dummyの命令は，基本的には NOP

（no-operation）命令として扱うが，投機的にメモリ

アクセスをコントロールフローの制御を超えて移動さ

せるような最適化は，dummyではない命令と見なし

て処理を行う．

例外除去処理が特定したエッジ上に例外チェック命

令があると仮定することにより，ロード命令も通常の

計算式と同様に，Cost-Benefit解析に基づくPRE 10)

を用いることで最適化が行える（図 4，9行目）．

投機的なロード命令の最適化は図 2のような devir-

tualization の例にとどまらず，ループ不変のメモリ

アクセスのコード移動にも効果的である．図 10 は

java/util/StringTokenizer.scanToken の一部分に対

して最適化を行った場合を示している．元のプログ

ラム (a)に対して，charAtのインラインおよび loop

inversionを適用すると，(b)のように変形される．(b)

に対して投機的な最適化をやめた場合には，(c)のよ

うにループ内は this.strを置き換えただけで終わって

しまう．これに対して投機的な最適化を行った場合に

は，(d)のように (1)の if文を超えて新たに 4つのメモ

リアクセスがループの外に移動できる．興味深いこと

に，(d)(2)の this.delimitersはループ不変のメモリア

クセスだが，Cost-Benefit解析により，ループ外に移

動しても効果はないと判断され，ループ内にとどまっ

た．なお，我々は小さなメソッドに対して，メソッド

間解析を行っている．これにより，(d)(2)の indexOf

メソッド内では，メモリへの書き込みがまったくない

ことを判別したため，この例では補償コードは生成さ

れなかった．

投機的ではないロード命令の最適化と投機的なロー

ド命令の最適化のアルゴリズムの出力は，ともにブロッ

ク nの最後に挿入するロード命令の集合である．そこ

で，図 4の 6，9行目に示すように，この 2つの集合の

和集合を X−INSERTL(n)とする．ロード命令の最適

化の最後の処理として，各ベーシックブロックの先頭，

最後に到達可能なロード命令の集合N−REACHL(n)，

X−REACHL(n)を求め，N−REACHLを使って各ベー

シックブロック内の最適化を行う．図 4 の 10 行目

ComputeReachForward は次の前進データフロー方

程式を解く処理を意味する．

N−REACHL(n) =
∏

m∈Pred(n)

X−REACHL(m)

X−REACHL(n) = X−INSERTL(n) +

N−REACHL(n) ∗ TRANSPL(n)

図 4 の 16行目CodeTransformationの処理で集合

N−REACHLおよび X−INSERTLを使って各ブロック

内の冗長な式の除去と式の挿入を行う．

3.1.4 ストア命令の最適化

我々はストア命令の最適化のために Lazy Code Mo-

tionアルゴリズム13)を逆向きに適用している．さら

に，ロード命令の最適化と node profileの結果を利用

することにより，より効果的にストア命令の最適化を

行っている．

図 11 は図 2 (b)のプログラムを図で表したもので

ある．ロード命令の最適化を行う前（図 11 (a)）では，

(3)に含まれるストア命令 “a.total = T total;”は (6)

に移動することができない．一方，ロード命令の最適

化を行った後（図 11 (b)）では，(4)の灰色の三角で示

した場所にストア命令の補償コードを挿入することで，

(3)のストア命令を (6)に移動することができるよう

になる．この変形は，ロード命令 “T total = a.total;”

が (1)と (4)の灰色の丸で示した場所に挿入されるた

めに，正しく行うことができる．ただし，このような

変形を行うと場合によっては遅くなる場合がある．た

とえば，ブロック (2)からのエッジの頻度が逆の場合

には，このような変形はストア命令の実行回数を増や

してしまう．この問題を解く方法としては，2 章で述

べたように，Costと Benefitを計算する方法14)が考

えられる．しかし，我々はコンパイル時間と効果を考

慮して，精度は落ちるが軽い最適化方法を使っている．

ストア命令に対する最適化も 3.1.2 項のロード命令

の最適化と同様に，TRANSP，N-COMP，X-COMP

という 3つの集合を入力として計算する．出力に関し
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図 10 ループ不変のメモリアクセスに対する scalar replacement

Fig. 10 Scalar replacement for loop invariant memory access.

図 11 投機的なストア命令の最適化例
Fig. 11 Example of our speculative store optimization.
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1. Safety Analysis: (Forward Dataflow Analysis)

N−DSAFES(n) =
∏

m∈Pred(n)

X−DSAFES(m)

X−DSAFES(n) =

{
X−COMPS(n) + (N−DSAFES(n) ∗ TRANSPS(n)) (n : frequent)

X−COMPS(n) + (N−DSAFES(n) ∗ TRANSPS(n))+ (otherwise)

X−INSERTL(n)

2. Computation of Latestness: (No dataflow analysis)

N−LATESTS(n) = N−DSAFES(n) ∗ TRANSPS(n)

X−LATESTS(n) = X−DSAFES(n) ∗
∑

m∈Succ(n)

N−DSAFES(m)

3. Anticipatable Analysis: (Backward Dataflow Analysis)

N−ANTICS(n) = N−LATESTS(n) + X−ANTICS(n) ∗ X−COMPS(n)

X−ANTICS(n) = X−LATESTS(n) +

∏
m∈Succ(n)

N−ANTICS(m) ∗ N−COMPS(m)

4. Computation of Earliestness: (No dataflow analysis)

N−EARLIESTS(n) = N−ANTICS(n) ∗ (N−COMPS(n) +

∏
m∈Pred(n)

X−ANTICS(m))

X−EARLIESTS(n) = X−ANTICS(n) ∗ X−COMPS(n)

5. Isolation Analysis: (Forward Dataflow Analysis)

N−ISOLATEDS(n) =
∏

m∈Pred(n)

X−LATESTS(m) + (X−COMPS(m) ∗ X−ISOLATEDS(m))

X−ISOLATEDS(n) = N−ISOLATEDS(n) + N−LATESTS(n)

6. Insertion Points of Store Optimization: (No dataflow analysis)

N−INSERTS(n) = (N−EARLIESTS(n) ∗ N−ISOLATEDS(n)) +

(X−EARLIESTS(n) ∗ X−ISOLATEDS(n) ∗ TRANSPS(n))

7. Reachability Analysis: (Backward dataflow analysis)
N−REACHS(n) = N−INSERTS(n) + (X−REACHS(n) ∗ TRANSPS(n))

X−REACHS(n) =
∏

m∈Succ(n)

N−REACHS(m)

図 12 ストア命令の最適化アルゴリズム
Fig. 12 Algorithm of our store optimization.

ては，Lazy Code Motionを逆向きに適用するために，

ブロック nの最初に挿入する式の集合N-INSERT(n)

が結果となる．

本稿では，ストア命令に関するこれら 4 つの集合

をそれぞれ TRANSPS，N−COMPS，X−COMPS，

N−INSERTSと表す．入力の 3つの集合を求めるため

には，各ストア命令についてブロック nの通過を妨げ

るかどうかを正しく判別する必要がある．表 1 で示

した {opcode, src1, src2, misc}の 4つ組に対応する，

あるストア命令 qについて，ブロック n内の移動を妨

げる命令としては次のようなものがあげられる．

ストア命令 qについて移動を妨げる命令・条件

• q.src1や q.src2の変数に対する書き込み．

• 任意の例外を起こしうる命令 Bについて，（Bは

tryブロック内）または（IsAliasPos(q，Bの場

所)）のどちらかが成り立つ場合．

• 同期をとる命令（monitorenter，monitorexit）B

について IsAliasPos(q，B の場所) が成り立つ

場合．

• volatile変数や unresolved変数についてのロード

やストア命令Bについて，IsAliasPos(q，Bの場

所)が成り立つ場合．

• ロードまたはストア命令 B について，May-

Alias(q，B，Bの場所)が成り立つ場合．

• メソッド呼び出し Bについて，次のどちらの条件

も満たす場合．
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– IsAliasPos(q，Bの場所)が成り立つ．

– qが B 内でアクセスされないことがメソッ

ド間解析や field analysis 7)により判別でき

ない．

• q ∈ X−INSERTL(n)が成り立つ場合には，nの

最後の点．

TRANSPS(n)は，各ストア命令 qについてブロッ

ク n内に移動を妨げる命令がまったくなければ，qを

集合に追加するという処理をすることにより作成でき

る．N−COMPS(n)，X−COMPS(n)は，ブロック n

内に含まれるストア命令 qについて，n内に前述の移

動を妨げる命令が qの場所より前・後になければ，q

を N−COMPS(n)，X−COMPS(n)にそれぞれ追加す

るという処理をすることにより作成できる（図 4，12

行目）．

これら 3つの集合を出発点として，図12の方程式を

解く．これらの方程式はストア命令を実行方向に移動

させるため，LCMアルゴリズム13)の各解析の方向を

逆向きに変え，さらにロード命令の最適化結果を利用

する処理を追加している．この中で，ロード命令の最

適化結果を利用している部分は，X−DSAFES(n)を求

めている部分である．nが頻繁に実行されないときに

限り，ロードの最適化の処理で求めたX−INSERTL(n)

を加えることによって，先ほど述べた実行回数が増加

する問題を解決している．なお，ストア命令の投機的

な移動をやめた版を作成するには，つねにすべての n

が頻繁に実行すると仮定することにより作成できる

（すなわち，X−INSERTL(n)を加えない）．

図 12の方程式を解いた結果，各ブロックnの最初の

点に挿入を行うストア命令の集合N−INSERTSが求ま

る（図 4，13行目）．図 4 の 14行目ComputeReach-

Backwardは図 12 の 7に示した後進データフロー解

析を解く処理を意味する．これを解くことにより，各

ベーシックブロックの最後に到達可能なストア命令の

集合 X−REACHS(n)が求まる．

最後に，図 4 の 16行目の処理で集合 X−REACHS

および N−INSERTSを使って各ブロック内の冗長なス

トア命令の除去とストア命令の挿入を行う．

3.2 最適化全体の流れ

図 13にメモリの最適化に関連する最適化全体の流

れを示す．まず最初に (1)でメモリアクセスの最適化

に影響する暗黙的な処理を分離して，明示的な命令

として表現する．暗黙的な処理としては例外処理とク

ラスの初期化チェックがあげられる．これらの処理は

ともにメモリアクセス命令の移動を阻害するため，明

示的な命令として表現し，個々に最適化を適用する．

図 13 我々の最適化全体の流れ
Fig. 13 High-level flow diagram of our optimizations.

Javaではメモリアクセスに関連する例外処理として

nullチェックと配列の境界チェックがある．クラスの

初期化チェックは対象のクラスが初期化されていなけ

れば，クラスの初期化メソッド（〈clinit〉）を呼ぶ．そ
のため，メモリアクセスの最適化では基本的に，クラ

スの初期化チェックをメソッド呼び出しと同等に扱わ

なければならない．これは，最適化の効果を抑制する．

そこで，メモリアクセスの最適化の効果を高めるため

に，前進データフロー解析を使って，冗長な「クラス

の初期化チェック」を除去する (2)．

次に，copy propagation と dead store elimina-

tion (3)を行い，コピー命令を極力減らす．次に分離

した nullcheckと boundcheckに対して PREを使っ

た最適化 (4)，(5)を行う12),18)．なお，nullcheckの最

適化の論文 12)には，例外を起こしうる命令の移動を

妨げる命令や条件が書かれている（たとえば，異なる

try-regionをまたぐような移動を行わない等）．我々

は，boundcheckに関しても nullcheckの最適化と同

じような方法で最適化を行っている．これらの処理に

よって，メモリアクセスに関連する例外を起こす命令

が，最小限必要な位置に置かれる．

次に，本稿で説明したメモリアクセスの最適化 (6)

を行う．(2)，(4)，(5)によってメモリアクセスの移動

を阻害する命令が最小限となっているために，広い範

囲で最適化が可能となる．また，(6)の最適化によっ

て (4)，(5)の最適化の機会を増やす．そのため，繰返

し (7)を行うことによって最適化の効果をさらに高め

られる12)．

4. 実 験 結 果

我々は jBYTEmarkと SPECjvm98 17)の 2つのベ
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図 14 jBYTEmark上で除去できたメモリアクセスの実行回数の
割合

Fig. 14 Dynamic counts of memory operations

eliminated for jBYTEmark.

図 15 SPECjvm98上で除去できたメモリアクセスの実行回数の
割合

Fig. 15 Dynamic counts of memory operations

eliminated for SPECjvm98.

ンチマークを測定し，本アルゴリズムの評価を行っ

た．すべての測定結果を同じ環境で行うために，コ

マンドラインからベンチマークを個別に実行させた．

jBYTEmarkの測定方法は問題の大きさをそれぞれ固

定して実行させた．SPECjvm98の測定方法は問題の

大きさを 100にして実行させた．すべての測定結果

は，POWER3 400 MHz，メモリ 768 MB，AIX4.3.3，

IBM Developer Kit for AIX，Java Technology Edi-

tionに変更を加えて測定した．

我々の JITコンパイラではインタープリタとダイナ

ミック・コンパイラを組み合わせて使っている19)．ま

ず，インタープリタでメソッドを実行し，頻繁に実行

されると判断するとダイナミック・コンパイラに遷移

してコンパイル・実行を行う．この組合せは，コンパ

イル時間を減らすだけではなく，resolveされていな

い変数やクラスの初期化チェックを減らすことにも貢

献している．さらに，我々はインタープリタ上で条件

分岐に関して統計をとっている．この条件分岐に関す

図 16 jBYTEmarkに対する速度向上率
Fig. 16 Performance improvement for jBYTEmark.

図 17 SPECjvm98に対する速度向上率
Fig. 17 Performance improvement for SPECjvm98.

る統計を基に，各エッジの分岐確立を求めて，投機的

なロード命令の最適化を行っている．

4.1 本アルゴリズムによる効果

本アルゴリズムの比較を行うために，次の版を作成

し測定を行った．

Baseline コード移動をやめて scalar replacement

を行う版．従来の Fink 6)らの方法を想定してお

り，コード移動をやめる以外の処理は有効にして

いる．

Non-spec. 投機的な scalar replacement（図 3 (3)）

をやめた版．

Speculative 本稿のすべての処理を有効にした版．

図 14，図 15 に Baseline の実行回数に対して，

jBYTEmarkと SPECjvm98 上で除去できた割合を

示す．これは，コンパイルされたコード内にメモリア

クセスを行う命令を生成する際に，回数を数えるコー

ドも同時に生成させて得たものである．この結果，我々

のアルゴリズムは Baselineで実行されたメモリアク
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図 18 jBYTEmarkに対するコンパイル時間の増加
Fig. 18 JIT compilation time increases for jBYTEmark.

セスの実行回数のうち，jBYTEmarkでは平均 38%，

SPECjvm98では平均 8%減らすことができた．

図 16，図 17 に Baseline と比較して，それぞれ

jBYTEmarkと SPECjvm98上で達成できた速度向上

率を示す．我々のアルゴリズムによって jBYTEmark

では平均41%，SPECjvm98では平均5%速度を向上さ

せることができた．投機的ではない scalar replacement

（Non-spec.）はほとんどのベンチマークで効果が認め

られた．投機的な scalar replacement（Speculative）

は LU Decompositionで特に効果が認められた．こ

のベンチマークを調べた結果，次のようなことが分

かった．まず，多次元配列のアドレスを持つインスタ

ンス変数のアクセスが，投機的な最適化によって条件

分岐を超えてループ外に移動した．これによって，こ

の多次元配列に対するアクセスのいくつかがループ

不変となり，nullチェック，配列境界チェック，scalar

replacement等の最適化が効果的に適用できるように

なり，速度が大きく向上した．

4.2 JITのコンパイル時間

本節では，我々の手法がどの程度，JITのコンパイ

ル時間に影響を与えているかについて述べる．我々

は，AIX 上で利用可能なトレースツールを用いて，

JITのコンパイル時間を測定した．図 18，図 19 に

jBYTEmarkと SPECjvm98 上で増加したコンパイ

ル時間の割合を示す．我々の手法は jBYTEmarkでは

平均 3.0%，SPECjvm98では平均 2.6%コンパイル時

間を増加させることが分かった．

5. 終 わ り に

本稿では，Java言語に対して投機的に，コントロー

ルフローの制御を超えてメモリアクセスの最適化を

行うアルゴリズムについて述べた．ロード命令を投機

的に移動する際には，例外除去処理が指定したコント

図 19 SPECjvm98に対するコンパイル時間の増加
Fig. 19 JIT compilation time increases for SPECjvm98.

ロールフロー上のエッジに例外処理命令があると仮定

して最適化を行う．また，オブジェクト変数のエイリア

ス解析により，メソッド呼び出し等の命令に対しても

一部のメモリアクセス命令の移動は妨げられなくなっ

た．ストア命令の最適化では，ロード命令の最適化の

結果を利用して実行することにより，より多くのスト

ア命令をループの外に移動させることが可能となった．

この手法は Java言語に限らず，メモリアクセスにつ

いて例外処理により言語仕様上安全性が保障されてい

る言語に対して適用可能である．我々は，本稿で述べ

た手法の重要性が，将来高まることを期待している．
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