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メモリチップ内で動くJava 仮想機械

一野瀬 知輝†1,1,a) 森本 龍1,b) 鵜川 始陽1,c)

概要：近年，CPUの計算速度とメモリアクセス速度の乖離が性能上のボトルネックになっている．これ
を克服するため，メモリの近くで計算をする Processing-in-Memory (PIM)アプローチが注目されている．
本研究では，PIMの実装の一つである UPMEMで，CPUからオフロードされた Javaのメソッドを実行
する機構を開発する．UPMEMは DRAMの近くに小規模なプロセッサである DPUを備えている．本研
究では，オフロードする Javaメソッドだけを DPUの機械語にコンパイルする．DPUのプログラムメモ
リは 32KBしかないため，複数のバイナリを入れ替えながら実行する．また，DPUが持つハードウェアス
レッドを利用して SPMD方式の並列プログラミングをサポートする．
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A Java Virtual Machine for In-Memory Execution
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Abstract: Recently, the gap between CPU computation speed and memory access speed has become a major
performance bottleneck. To address this problem, the Processing-in-Memory (PIM) approach, which places
computation near memory, has attracted attention. In this work, we use one of the practical implementations
of PIM, UPMEM, and develop a system that executes Java methods offloaded from the CPU on UPMEM.
UPMEM equips small processors called DPUs near DRAM. Our system compiles only the offloaded Java
methods into DPU machine code. Since the program memory of a DPU is limited to 32 KB, our system
dynamically swaps binary during execution. Furthermore, we leverage the hardware threads available on the
DPU to support SPMD-model parallel programming.
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1. はじめに
近年，CPUの計算速度とメモリアクセス速度の乖離が

性能上のボトルネックになっている．現在の計算機システ
ムでは，データは DRAMに格納されており，計算の際に
CPUとメインメモリの間のバスを通じてデータを転送す
る．しかし，CPUの計算速度の向上に対してメインメモリ
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に使われる DRAMのレイテンシや帯域の改善は遅く，そ
のギャップは広がり続けている [1]．CPUにはキャッシュ
メモリが搭載されているが，広範囲なメモリにアクセスす
るワークロードではキャッシュの効果は限られる．そのた
め，メモリインテンシブなアプリケーションでは DRAM

アクセスの速度が性能上のボトルネックになっている．
これを克服するため，メモリの近くで計算をする

Processing-in-Memory (PIM) アプローチが注目されてい
る．このアプローチに基づく計算機では，メインメモリを
構成するDRAMチップそれぞれにプロセッサを配置する．
これらのプロセッサが，DRAMチップに並列にアクセス
することで，広帯域なメモリアクセスを実現できる．
UPMEM PIM [2]は実世界で利用可能なPIMアプローチ

のアクセラレータとして登場し，PIMのソフトウェアの研
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究で注目された [3], [4], [5]．本稿執筆現在，UPMEM PIM

のサポートは終了している*1が，その後もUPMEM PIMを
使った研究は行われている [6]．また，メモリを分散配置す
るメニーコアプロセッサは組込みシステムやハイパフォー
マンス計算でしばしば見られる．例えば Kalray Massively

Parallel Processor Array（MPPA）[7]は 256コアのメニー
コアプロセッサで，16コアで 1ノードを構成する．各ノー
ドはローカルメモリとDMAコントローラを持ち，16コア
全てが同じプログラムを実行する Single Program Multiple

Data（SPMD）構成である．また，PEZY-SC4 プロセッ
サ [8]は各PEが 24KBのローカルメモリを備えるMultiple

Instruction Multiple Data（MIMD）構成である．
UPMEM PIMを使った計算機システム（以下，UPMEM

システム）は，CPUと普通の DRAMを備えた従来の計算
機構成に加え，メインメモリの一部として UPMEM PIM

を備えたハイブリッドな構成になる．UPMEM PIM は，
プロセッサを搭載した多数の DRAMチップ（以下，PIM

チップ）で構成されている．アプリケーション全体の制御
を CPUと通常の DRAMで行い，データインテンシブな
処理を UPMEM PIMの PIMチップにオフロードするよ
うな使い方が想定されている．
しかし，UPMEMシステムのアプリケーション開発は

煩雑であり，抽象度の低いプログラミングが要求される．
PIMチップを使うには，そこで動作する機械語命令列をア
プリケーションの実行中に CPUから PIMチップにロー
ドする必要がある．この機械語命令列は，一般には CPU

で動作するプログラムとは別に PIMチップのプログラム
を作成して，機械語命令列にコンパイルすることで準備
する．PIMチップのプログラムメモリの容量の制限から，
PIMチップのプログラムを機能毎に分けて複数作る場合も
ある．さらに，PIMチップ向けのコンパイラは Cコンパ
イラしか用意されておらず，CPU側のプログラムをオブ
ジェクト指向言語で記述したとしても，PIMチップの処理
は抽象度の低い C言語で記述する必要がある．
PIMを用いたアプリケーションの生産性やメモリ安全性
を高めるために，我々は CPUで実行する Javaプログラム
の一部の実行をシームレスに PIMチップにオフロードす
るフレームワーク「義経」を開発している [9], [10]．義経
では，各 PIMチップが独立した Javaヒープを持つ．CPU

で実行している Javaのプログラムは，オフロードしたい
処理を記述したメソッドを持つオブジェクトを PIMチッ
プのヒープに作る．これには義経の APIを使う．このと
き得られるオブジェクトのハンドルを使ってオフロードし
たいメソッドを呼び出すことで，メソッドが PIMチップ
で実行される．
本研究では，義経フレームワークのために，PIMチップ

*1 2025 年 5 月に終了した．

内で Javaメソッドを実行する機構を開発する．本機構は，
オフロードする Javaメソッドと，そこから呼び出される
可能性のあるメソッドを PIMチップ用のバイナリにコン
パイルする．このバイナリにはクラス情報の管理や GCな
どのランタイムシステムも含まれている．オフロードする
処理が複数あるときは，処理に対応するメソッド毎にバイ
ナリを作る．
PIMチップ用にメソッドをコンパイルする際には，PIM

チップのメモリ構成と並列処理が課題になる．UPMEM

PIMの PIMチップのプログラムは 32 KBのプログラム
メモリに配置する必要がある．オフロードするメソッド
は，ランタイムシステムを加えてもこの容量に収まるよう
にコンパイルしなければならない．また，高速にアクセス
できるデータ用のメモリであるスクラッチパッドメモリも
64 KBしかない．ユーザーデータだけでなく最大 16個の
ハードウェアスレッドの実行スタックもここに配置される
ため，深い再帰呼出しに備えて実行スタックを大きくする
とユーザーデータの領域が小さくなる．PIMチップのプロ
セッサにとって DRAMは外部装置である．直接ロードス
トア命令ではアクセスできず，スクラッチパッドメモリと
の間で DMAでデータを転送する必要があり，特に細粒度
の DRAMアクセスはオーバヘッドが大きい．
UPMEM PIMの PIMチップは 16個のハードウェアス

レッドを備え，Single Program Multiple Data (SPMD)モ
デルの並列処理をサポートする．DPUの命令パイプライ
ンは一つで，各スレッドは 11サイクルに 1回しかパイプ
ラインに命令を供給できない．そのため，パイプラインを
完全に埋めるには 11個のアクティブなスレッドが必要に
なる．本研究でも，並列処理のサポートは必須である．
本研究では，Javaメソッドの関数フレームを実行スタッ

クの外で明示的に管理し，そのうえで全てのメソッド呼出
しをトランポリン方式にコンパイルして C実行スタックを
伸ばさないようにする．Javaメソッドの関数フレームは，
カレントフレーム周辺を除いてDRAMに保存することで，
スクラッチパッドメモリを消費せずに深い再帰呼出しに対
応する．オフロードされる処理が一つのバイナリに収まら
ないときは，メソッド単位で分割して，バイナリを切り替
えながら実行する．
ガーベージコレクション（GC）には，義経フレームワー

ク用に開発した世代別 GCである gray-in-young GC [11]

（GiY GC）を使う．GiY GCはスクラッチパッドメモリ
の余った領域を新世代領域，DRAMを旧世代領域とする．
オブジェクトの昇格の際には，新世代領域でポインタを更
新したあと，1回の DMAでオブジェクト全体を旧世代に
コピーする．また，メジャー GCのプログラムは専用のバ
イナリに分離する．
並列処理では義経のプログラムでも SPMDモデルの並

列処理をサポートし，同じメソッドを最大 16個のスレッ
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ドで実行する．同期プリミティブにはバリア同期を提供す
る．複数のスレッドがバイナリの切替えやバリア同期，GC

を並行して要求することがあるので，それをスケジューラ
で調停する．
本研究で開発した Javaメソッド実行機構を，いくつか

のベンチマークプログラムを使って評価した．実行時間を
UPMEM PIM の PIMチップ向けに同じプログラムを C

言語で書いたものと比較したところ，プログラムによって
ほぼ同じ時間のものから，100倍程度遅いものまで様々で
あった．詳細な調査から，DRAMに置かれたオブジェク
トに頻繁にアクセスする場合や，頻繁にメソッド呼出しを
行う場合に遅くなり，一方で，メモリ割り当ては C言語よ
り高速であることが分かった．これらの処理をいずれも行
わず，ループで計算だけを行うプログラムの実行時間はほ
ぼ変わらなかった．また，GCに要した時間は無視できる
程度であった．また，バイナリの入替えには平均 2.74 ms

かかった．これは 400 MHz で動作する PIM チップで約
1,000,000サイクルに相当する．バイナリのサイズについ
ては，C言語と比べると平均で 6.02倍であった．バイナリ
のうち，GCや並列処理，トランポリン呼出しなどの仕組
みを実装したランタイムシステムが約 10 KB使っていた．

本論文の位置付け
本論文は我々の過去に発表した研究の成果を発展させ統

合したものである．バイナリを入れ替えながら実行する実
行方式（3.3節）は第 41回日本ソフトウェア科学会大会 [12]

で試作した．第 27回プログラミングおよびプログラミン
グ言語ワークショップでは設計を変更して並列処理（3.5

節）に対応する実行方式を発表した*2．本論文では，これ
を基に最適化した実装を示す．GC（3.8.1節）は第 41回
日本ソフトウェア科学会大会 [13]で発表し，International

Symposium on Memory Management 2025 [11] で発展さ
せたものを利用した．

2. 研究背景
2.1 UPMEM PIM

PIMは，従来のアーキテクチャにおける CPUとメイン
メモリの間のデータ転送によるボトルネックを解消するた
めに提案されたアプローチである．従来のアーキテクチャ
では，CPUで計算を行うために CPUとメモリの間のバ
スを通じてデータを転送する必要があり，データインテン
シブなアプリケーションにおいてボトルネックになって
いた．PIMアプローチはメインメモリを構成する DRAM

チップ上や DRAMチップのすぐ近くにプロセッサを配置
する．多数のプロセッサが並列に DRAMにアクセスする

*2 一野瀬 知輝, 鵜川 始陽: メモリチップ内で動く Java 仮想機械の
試作，第 27 回プログラミングおよびプログラミング言語ワーク
ショップ, 2025.
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図 1 UPMEM PIM の PIM チップ
Fig. 1 PIM chip of UPMEM PIM.

ことで，広帯域なメモリアクセスを実現する．
UPMEMシステムは実世界で利用可能な PIMアプロー

チのアクセラレータを備えた計算機システムである．UP-

MEMシステムは CPUと普通のDRAMに加え，プロセッ
サを備えた DRAMである UPMEM PIMで構成されたハ
イブリッドなシステムである．UPMEM PIMには合計で
2560個の PIMチップが搭載されている．UPMEM PIM

もメモリバスで CPUと接続されているが，ソフトウェア
からはメインメモリとしては扱えず，UPMEM APIを使っ
て PIMチップを制御する．
UPMEM PIMのPIMチップはDRAM Processing Unit

（DPU）と呼ばれ，図 1のように構成されている．DPU

は演算装置，プログラムメモリ（IRAM），Working RAM

（WRAM） と呼ばれるスクラッチパッドメモリ（SPM），
および DRAMであるメインメモリ（MRAM）で構成され
ている．MRAM上のデータは演算装置から直接アクセス
することはできず，DMAを使ってWRAMとの間でデー
タを転送する．図中のスループットはGómez-Lunaらによ
る実測値 [3]を元に，本研究で用いたDPUの動作クロック
に合わせて計算したものである．
DPUは 16個のハードウェアスレッドを備える．これらの

スレッドを使って Single Program Multiple Data (SPMD)

モデルの並列処理が可能である．つまり，全てのスレッド
は IRAMにロードされている同じバイナリを実行するが，
独立したプログラムカウンタを持つ．DPUの命令パイプ
ラインは一つで，各スレッドは 11サイクルに 1回パイプラ
インに命令を供給できる [3]．したがって，パイプラインを
完全に埋めるには 11個のアクティブなスレッドが必要で
ある．ただし，DMAコントローラは一つしかなく，ボトル
ネックになり得る．図 2と図 3に転送サイズごとのDMA

のスループットの実測結果を示す．横軸は同時に転送する
スレッド数で縦軸に合計の転送レートを示す．転送サイズ
が 1024バイトでは 1スレッドでほぼ最大スループットに
なっている．転送サイズが 8バイトの時はループの制御や
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図 2 DMA スループット（リード）
Fig. 2 DMA throughput (read)
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図 3 DMA スループット（ライト）
Fig. 3 DMA throughput (write)

DMAのためのレジスタの設定などの DMAコントローラ
を使わない時間の割合が大きくなるが，それでもリードで
４スレッド，ライトで５スレッド程度で最大スループット
に到達している．

2.2 UPMEMのアプリケーション開発
UPMEMの CPU側のソフトウェアは UPMEM APIを

使ってDPUを制御する．DPUに実行をオフロードする典
型的な手順は次のようになる．
( 1 ) 対象の DPUの IRAMにあらかじめ作っておいたバイ

ナリをロードする．
( 2 ) CPUに接続された普通の DRAMから対象の DPUの

MRAMに入力データを転送する．
( 3 ) DPUを起動する．
( 4 ) MRAMから普通の DRAMに実行結果を転送する．
何回も同じバイナリを実行するときは，2回目以降はバイ
ナリをロードする必要はない．バイナリをロードすると
WRAMの内容はクリアされるが，MRAMの内容は保存さ
れる．これを利用して，データベースのデータをMRAM

に配置し，クエリの種類毎に異なるバイナリを実行すると
いうような使い方 [14]ができる．
DPUのプログラムは C言語で記述する．C言語上から

はWRAMのアドレスは普通のポインタで扱い，MRAM

のアドレスは__mram_ptr の修飾が付いたMRAM ポイ
ンタ型で扱う．WRAMもMRAMも 0番地から始まるの

move r0, x

add r1, id8, __sw_cache_buffer

ldma r1, r0, 0

and r0, r0, 4

add r0, r1, r0

lw r0, r0, 0

図 4 MRAM の変数 x の読出し
Fig. 4 Read from variable x in MRAM.

で，型がなければWRAMとMRAMのアドレスは区別で
きない．WRAMとMRAMはアクセスする方法が異なる
ので，Cコンパイラはポインタの型によって適切な命令列
を生成する．具体的には，WRAMにはロードストア命令
でアクセスするが，MRAMポインタを使ったメモリアク
セスには DMA転送を伴う命令列を生成する．これとは別
に，DMAコントローラを直接制御して最大 2 KBまでの
データブロックを転送する APIが利用できる．
MRAMポインタを使ったMRAMアクセスには長い命

令列を要する．図 4にMRAMの変数 xの内容を 32ビッ
トのレジスタ r0 に読み出す命令列を示す．1行目はDMA

の転送元の設定である．2行目ではWRAM上のバッファ
である__sw_cache_bufferのうち，このスレッドが使う
バッファ領域を転送先に設定している．3行目で DMAの
最小単位である 8バイトを転送している．4, 5行目は転送
先のバッファのうち，変数 xに相当する部分のアドレスを
計算する命令であり，6行目でそのアドレスから r0に読
み出している．MRAMに 32ビットの書込みをする場合，
read-modify-writeを行う必要があり，さらに長い命令列が
必要になる．
WRAMのメモリ管理のためには buddy systemを実装

したメモリアロケータが提供されている．一方，MRAM

を管理するメモリマネージャはベンダの SDKでは提供さ
れていない．
DPUのプログラムをコンパイルする時，使用するスレッ

ド数や各スレッドのスタックサイズを指定する．リンカは
これに基づきWRAMのレイアウトを決定する．並列処理
のためには，自身のスレッド番号を得るAPIとバリア同期
の APIが提供されている．

2.3 義経フレームワーク
UPMEMシステムのアプリケーションの生産性とメモリ

安全性を向上させるために，我々は CPUで動作する Java

プログラムの一部を DPUにオフロードするフレームワー
ク「義経」を開発している [9], [10]．本研究では，このフ
レームワークのための DPUでメソッドを実行する機構を
開発する．ここでは，本研究の前提となる義経フレーム
ワークの概要を述べる．
義経フレームワークでは分散オブジェクトモデルに基づ

いてプログラムを記述する．このモデルでは，CPUと各
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@DPUClass

class NBodySystem {

void advance(float delta) {...}

...

}

IDPUProxyObject handle =

UPMEM.createObject(0, NBodySystem.class);

NBodySystem nb = new NBodySystemProxy(handle);

nb.advance(0.01);

図 5 義経フレームワークのプログラム例
Fig. 5 Example program of Yoshitsune framework.

DPUはメモリを共有しない計算ノードである．各ノード
は独立したヒープを持つ．プログラムの実行は CPUで始
まる．CPUからDPUへの通信は遠隔メソッド呼出しによ
り行われる．このとき，引数や戻り値はプリミティブか，
DPU内のオブジェクトのハンドルに限られる．プログラ
ム中では，ハンドルをそのオブジェクトのクラスのサブク
ラスとして定義したプロキシに包んで扱う．また，CPUか
ら DPU内のヒープにオブジェクトを生成したり，配列を
転送することができる．DPUから CPUや DPU間での通
信はできない．
各オブジェクトはいずれかの計算ノードに配置され，メ

ソッドの実行はそのオブジェクトがある計算ノードで実行
される．具体的な記述例として，N体問題シミュレーショ
ンのプログラムの一部を図 5に示す．N体問題を表すクラ
スは@DPUClass のアノテーションが付いた NBodySystem

である．ユーザーはフレームワークが提供する APIであ
る createObject を呼び出すことで NBodySystemクラス
のインスタンスをMRAMに作成する．第一引数の 0はイ
ンスタンスを生成する DPUの番号である．その返り値の
IDPUProxyObject型の値は，MRAM内のインスタンスの
ハンドルである．これを，NBodySystemのサブクラスのプ
ロキシで包む．ユーザーは，NBodySystemクラスに定義さ
れた advanceを呼び出すことで，そのメソッドをインスタ
ンスが配置された DPUで実行できる．

3. PIMチップでの Javaメソッドの実行
3.1 基本的な実行の仕組み
本研究で開発する Javaメソッド実行機構は，メソッドを

DPUの機械語にコンパイルするコンパイラと，DPU側の
ランタイムシステム，および DPUの実行を制御する CPU

側のランタイムシステムからなる．コンパイラはPIMチッ
プにオフロードされるメソッド，およびそこから呼び出さ
れるメソッドをバイナリにコンパイルする．CPU側から
直接呼び出されるメソッドを入口メソッドと呼ぶ．このコ
ンパイラは，入口メソッド毎にバイナリを生成する．
CPUで実行中のユーザープログラムからDPUにあるオ

ブジェクトの入口メソッドが呼び出されると，CPU側のラ

heap

heap

PIM chip

runtime

system

Java VM

user

program
binary

proxy

object

図 6 本機構の概観
Fig. 6 Overview of the system.

ンタイムシステムは，そのメソッドを実行するためのバイ
ナリを DPUにロードし，実行する．図 6にシステムの概
観を示す．図 5の例では advanceメソッドを呼び出した
とき，MRAMには createObjectで作られたオブジェク
トが配置されていて，CPUはそれへのプロキシを持ってい
る．CPUのプログラムが advanceメソッドを呼び出すと，
CPU側のランタイムシステムは advanceメソッドがコン
パイルされているバイナリを IRAMにロードし，DPUを
起動する．DPUでは指定された数のハードウェアスレッ
ドで advanceメソッドを実行する．ハードウェアスレッド
数は advanceのアノテーションで指定する．このバイナリ
は，全てのスレッドが advanceメソッドからリターンする
と実行が終わるようにコンパイルされる．バイナリの実行
が終わると CPUに制御が戻り，CPU側で advanceを呼
び出したメソッドの実行が再開する．
3.1.1 ヒープの配置
本機構では世代別 GCでヒープを管理し，新世代領域を

WRAMに，旧世代領域をMRAMに配置する．作られて
間もないオブジェクトはアクセスされる可能性が高いため，
高速なWRAMに新世代領域を配置する．スクラッチパッ
ドメモリを備えた CPUで世代別 GCを行うときは，この
ような配置は一般的である [15], [16]．
3.1.2 コンパイル
本コンパイラは Javaバイトコード命令列を C言語にコ

ンパイルする．それを DPU用の Cコンパイラでバイナリ
にコンパイルする．このとき，一つのメソッドが一つの C

言語の関数になるようにコンパイルする．
メソッドの中は，バイトコード命令を一つずつ対応する

C言語のコード片に変換するようにコンパイルする．この
とき，定数プールの参照などは解決し，定数を直接 C言語
のコードに埋め込む．
3.1.3 プログラムオーバーレイ
入口メソッドから呼び出される可能性があるメソッドが

多いと，バイナリが 32 KBの IRAMに収まらない．この
ときは，メソッド単位で分割し，複数のバイナリにコンパイ
ルし，バイナリを入れ替えながら実行する．またメジャー
GCも，実行頻度が低いので別のバイナリにコンパイルし，
必要なときにバイナリを入れ替えて実行する．
DPUでメソッドを呼び出すとき，呼出し先のメソッド

が同じバイナリになければ，継続を保存して CPUに制御

5



2025-4-(11): 情報処理学会プログラミング研究会 発表予稿 2026年 1月 21日

を戻す．CPUはバイナリを入れ替えてDPUを起動するこ
とで，呼出し先のメソッドを実行する．その後，また CPU

に戻ってバイナリを戻し，継続を実行する．

3.2 Javaプログラムの継続
Javaプログラムの継続を表すデータは，メソッド呼出し

の履歴と，その履歴に含まれる各呼出し毎に Javaのロー
カル変数，オペランドスタック，およびプログラムの実行
位置の情報で構成される．プログラムの実行位置について
は，バイナリを入れ替える可能性のある全ての位置にラベ
ルを付け，ラベルに対応する整数をプログラムカウンタ
の代わりに用いる．以降では，この整数をエントリポイン
ト識別子と呼ぶ．中断したメソッドの実行を再開するとき
は，メソッドをコンパイルした関数の先頭で保存しておい
たエントリポイント識別子に対応するラベルにジャンプす
る．これは，Javaのプログラムのマイグレーション機構で
ある JavaGo[17]がプログラムの実行位置を保存するのに
使っているのと同じ手法である．
保存したエントリポイント識別子や，各メソッドのロー

カル変数とオペランドスタックは，Javaスタックと呼ぶ
データ構造に保存し，明示的に管理する．Javaスタックは
バイナリを入れ替えても内容が維持されるMRAMに配置
する．ただし，MRAMのアクセスは遅く，アクセスのた
めの命令列も長くなるのでスタックトップの数フレームは
WRAM中の固定長領域に作っておき，バイナリを入れ替
える時にMRAMに移動させる．WRAM中の Javaスタッ
ク領域は各スレッド 128バイトであり，16スレッドで 2

KBになる．またWRAM中のスタックがオーバフローす
るとWRAM中のフレームを全てMRAMに移動させ，ア
ンダーフローするとMRAMから 1フレームだけWRAM

に移動させる．

3.3 メソッドの呼出し
3.3.1 トランポリン方式
C言語の実行スタックはWRAMに配置される．WRAM

の容量は限られており，また，WRAMの余った領域はヒー
プの新世代領域として利用する．そのため，実行スタック
に割り当てるWRAMの領域はできるだけ小さくしたい．
一方で，各メソッドを C言語の関数にコンパイルしている
ので，再帰呼出しをするプログラムを普通にコンパイルす
ると，実行スタックが大きくなる．
本研究では，再帰呼出しの深さによらず実行スタックに

割り当てる領域を固定長にするために，メソッド呼出しは
トランポリン方式の関数呼出しにコンパイルする．つま
り，メソッドを呼び出すとき，直接呼び出すのではなく呼
び出したいメソッドの識別子を戻り値にして main関数に
戻る．以降では main関数をスケジューラ関数と呼ぶ．ス
ケジューラ関数は識別子に対応するメソッドを呼び出す．

呼び出されたメソッドからリターンする時は，Javaスタッ
クに保存された戻り先メソッドの識別子を読み出して，そ
れを戻り値にスケジューラ関数に戻る．
図 7(a)はトランポリンを利用しなかった場合の実行ス

タックの様子である．再帰的に二分探索をする binSearch

メソッドが呼び出されると，実行スタックがそれに伴って伸
びる．図 7(b)はトランポリンを利用した場合の実行スタッ
クと Javaスタックの様子である．再帰的に binSearchを
呼び出すときに一旦スケジューラ関数にリターンしてか
ら，スケジューラ関数が binSearchを呼び出す．このよ
うにすることで，実行スタックにはスケジューラ関数のフ
レームと現在実行中のメソッドをコンパイルした関数のフ
レームの二つしか積まれず，再帰呼出しが深くなっても問
題ない．
3.3.2 バイナリの入れ替えを伴う場合
メソッドを呼び出すとき，呼出し側は現在実行中のメ

ソッドの識別子と，実行位置を表すエントリポイント識別
子を Javaスタックに積む．そのうえで，レシーバオブジェ
クトのクラス情報内にある仮想関数表を使って得た，呼出
し先メソッドの識別子を戻り値とし，スケジューラ関数に
戻る．スケジューラ関数は，呼出し先メソッドが同じバイ
ナリにある場合，それを呼び出す．同じバイナリに存在し
なければ，CPUに制御を返す．CPU側のランタイムシス
テムは，MRAMに保存された Javaスタックから呼出し先
メソッドを特定し，それを含むバイナリをロードして，再
度 DPUを起動する．
リターンの時は戻り値を Java スタックに格納した後，

リターン先のメソッドの識別子を Javaスタックから取り
出して，それを戻り値としてスケジューラ関数に戻る．ス
ケジューラ関数はそのメソッドを呼び出す．リターン先メ
ソッドの先頭では，Javaスタックからエントリポイント識
別子を取り出し，対応するラベルにジャンプする．リター
ン先メソッドが同じバイナリになければ，スケジューラ関
数は CPUに制御を戻してバイナリを入れ替える．

3.4 マシンレジスタの利用
Proebstinら [18]は，Javaのメソッドを C言語にコンパ

イルするとき，Javaのローカル変数やオペランドスタック
のエントリに対応した C言語のローカル変数を作る手法を
提案している．C言語のローカル変数は Cコンパイラによ
りマシンレジスタに割り当てられる．
本研究でもこの手法を採用し，実行中のメソッドのロー

カル変数とオペランドスタックの各エントリは C言語の
ローカル変数にキャッシュする．これにより，WRAMに
ある Javaスタックのアクセスを減らすことができ，高速
化だけでなく，ロードストア命令の削減によるバイナリサ
イズ削減の効果が期待できる．
ただし，本システムではメソッド呼出しにトランポリン
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図 7 トランポリン方式のメソッド呼出し
Fig. 7 Method call using the trampoline technique.

を使うので，メソッド呼出し時のレジスタの退避は Cコン
パイラに頼らず，明示的に行う必要がある．そこで，生存
変数解析を行い，メソッド呼出しの前に生存しているロー
カル変数やオペランドスタックのエントリをWRAM の
Javaスタックに退避する．一方，復元は関数の先頭の共
通処理で行うことで，プログラムを小さく保つ．このとき
は，いずれかのメソッド呼出しの位置で生存している変数
を全て読み出す．

3.5 並列処理
3.5.1 SPMDプログラミング
本システムは DPUが持つ複数のハードウェアスレッド

を活用するために，SPMDプログラミングをサポートす
る．そのために，以下の仕組みを提供する．
• 実行に使うスレッド数の指定
入口メソッドに付けるアノテーション@NrTasklets(n)

で，そのメソッドを実行するときのスレッド数 nを指
定する．CPUから入口メソッドが呼び出されると，指
定した数のスレッドが同じ引数で同じメソッドの実行
を始める．

• 自身のスレッド番号を得る組込みメソッド
自身のスレッド番号を得る組込みメソッド me()を提
供する．このメソッドは DPU上で実行するときだけ
意味のある値を返し，0から 15のスレッド番号を返す．

• バリア同期
バリア同期のための組込みメソッド barrier_wait()

を提供する．barrier_wait() を呼んだスレッドは，
他の全てのスレッドが barrier_wait()を呼ぶまで待
機する．現在は一部のスレッドだけが参加するバリア
同期はサポートしていない．このメソッドは CPU上

@NrTasklets(3)

void f() {

switch (me()) {

case 0: g1(); break;

case 1: g2(); break;

case 2: g3(); break;

}

}

図 8 スレッド毎に異なるバイナリを要求するプログラム
Fig. 8 Program where each thread requires different binary.

で呼び出しても何も起こらない．
アノテーションで指定されたスレッド数は，DPUのバ

イナリを作る際に Cコンパイラに渡される．自身のスレッ
ド番号を得る組込みメソッドも UPMEM SDKで提供され
ている関数を呼び出すことで実現する．バリア同期には
UPMEM SDKで提供されているバリア同期の機構をその
まま使うことはできない．バリア同期の実現は 3.6節で述
べる．
3.5.2 バイナリの入れ替え
並列実行すると，各スレッドが異なるタイミングで異な

るバイナリを要求する可能性がある．例えば，図 8に示す
プログラムでは，3スレッドでメソッド fを実行する．そ
の中で，スレッド 0, 1, 2はそれぞれメソッド g1, g2, g3を
呼び出す．このとき，メソッド g1だけが fと同じバイナ
リにコンパイルされており，g2と g3はそれぞれ異なるバ
イナリにコンパイルされているということがあり得る．
本研究では，実行できるスレッドがある限り現在のバイ

ナリで実行を続ける方針をとる．全てのスレッドが実行を
完了した状態（完了状態）か，別のバイナリのメソッドを
呼び出したり，別のバイナリのメソッドにリターンしよう
として待っている状態（入替待機状態）になったときにバ
イナリを入れ替える．スレッドの状態はバイナリを入れ替
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えても維持されるよう，MRAMに保存する．
全てのスレッドが完了状態か入替待機状態になると，

CPUに制御を戻す．CPU側のランタイムシステムは要求
されたメソッドがコンパイルされたバイナリをロードして
実行する．複数のスレッドが異なるバイナリのメソッドを
要求するときは，そのうち一つを選んでロードする．
DPUを起動すると，全てのスレッドがスケジューラ関

数の先頭から実行を開始する．その先頭で，スレッドが入
替待機状態かどうかを調べる．入替待機状態であれば，実
行可能状態になりメソッドを実行する．ただし，現在のバ
イナリに実行すべきメソッドがなければ，また入替待機状
態に戻る．

3.6 スケジューラ関数
あるスレッドがバリア同期で待機している間に，別のス

レッドがバイナリの入れ替えのために入替待機状態でスケ
ジューラ関数を抜けることがある．もし，ナイーブに SDK

で提供されたバリア同期を使っていれば，そのバリア同期
は完了することがなくデッドロックしてしまう．
また，本研究ではミューテータスレッドも GCに参加し

て並列に GCする．これは DPUのハードウェアスレッド
数に上限があるからである．GCが起動すると，バリア同
期で待機しているスレッドや，完了状態や入替待機状態に
なっているスレッドも GCに参加しなければならない．
本研究では，バリア同期で待機している状態（同期待機

状態）のスレッドがあるときも，それ以外のスレッドが全
て完了状態か入替待機状態であれば，バイナリを入れ替え
る．また，完了状態や入替待機状態のスレッドも GCにな
れば動けるよう，スレッドの実行は終了させず，待機させ
ておく．
基本的な方針として，実行を続けられなくなったスレッ

ドは，継続を保存してスケジューラ関数に制御を戻し，状
態を適切に変化させて待機する．したがって，バリア同期
でも一旦スケジューラ関数に戻る．メモリ不足で GC を
起動するときもスケジューラ関数に戻り，GC待機状態に
なって他のスレッドがセーフポイントに到達するのを待
つ．セーフポイントに到達したスレッドもスケジューラに
戻り GC待機状態になる．
最後に待機するスレッドは，他の全てスレッドの状態を

調べて，次の動作を決め，全てのスレッドの待機を解除す
る．以下を順に確認して最初に該当する動作とする．
( 1 ) GC待機状態のスレッドがあれば GCをする．
( 2 ) 入替待機状態のスレッドがあればバイナリを入れ替

える．
( 3 ) 同期待機状態のスレッドがあればそのスレッドの実行

を再開する．
( 4 ) 実行を完了する．
同期待機スレッドがメソッドの実行を再開しようとした

とき，バイナリが入れ替わっていることがある．そのとき
は，すぐに入替待機状態となり，元のバイナリに戻るのを
待つ．

3.7 オブジェクト
3.7.1 アラインメント
オブジェクトは DMA の制約に合わせて 8 バイトアラ

インメントして配置する．さらに，スカラオブジェクトの
フィールドは型によらず 8バイトとする．DMAの最小転
送サイズは 8バイトなので，MRAMにあるオブジェクト
のフィールドに書き込むとき，read-modify-writeを避ける
ためである．配列の要素は領域を節約するために，要素の
型に合わせたサイズにする．
3.7.2 クラス情報
クラス情報は頻繁にアクセスされるため，WRAMに格

納しオブジェクトヘッダに格納されたクラス識別子をキー
としてアクセスできるようにする．クラス情報にアクセス
するのは，メソッド呼出しの際の仮想関数テーブルのアク
セス，instanceofや参照型配列への代入の際のサブクラ
ス関係の実行時チェック，オブジェクトの生成，およびGC

である．
WRAMの内容はバイナリをロードする度にクリアされ

る．そこで，アプリケーションの初期化時にクラス情報を
MRAMに配置し，その後，DPUを起動した時に毎回，ス
ケジューラ関数の先頭でMRAMからWRAMにコピーす
る．WRAM中のクラス情報のアドレスはバイナリ毎に異
なるので，オブジェクトヘッダにはポインタではなく，ク
ラス識別子の整数を格納し，それをインデックスとする配
列を使ってクラス情報を得る．
3.7.3 参照
DPU用のCコンパイラはポインタの型を使ってWRAM

とMRAMのポインタを区別し，異なる方法でアクセスす
る（2.2節参照）．しかし，オブジェクトがどちらにあるか
分からない状況では参照の型で領域を区別することはでき
ない．
本研究では，アドレスの最下位ビットに WRAM か

MRAM かを表すタグを付けた uintptr_t 型の値でオブ
ジェクトの参照を表す．オブジェクトへのアクセスのコー
ドは図 9に示す疑似コードのようになる．このコードは，
オブジェクト objのオフセット offsetにあるフィールド
を読み出すコードである．このように，タグによって適切
な型にキャストしてからアクセスする．これをコンパイル
すると長い機械語命令列になるので，バイナリサイズを抑
えるため，オブジェクトへのアクセスはランタイムの関数
にする．

3.8 ヒープ管理
新世代領域をWRAMに旧世代領域をMRAMに置き，

8
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uint64_t get_field(uintptr_t obj, int offset) {

if ((o & 1)) /* WRAM */

return ((uint64_t*)(obj & ~1))[offset];

else /* MRAM */

/* this access involves DMA */

return ((__mram_ptr uint64_t*) obj)[offset];

}

図 9 オブジェクトのフィールドを読み出す処理の疑似コード
Fig. 9 Pseudo code for reading from a field of an object.

毎回のマイナー GCで新世代領域で生き残ったオブジェク
トを全て昇格させる．マイナー GCは全スレッドで並列に
行う．各入口メソッドに対応するバイナリには頻繁に起こ
るマイナー GCだけリンクし，メジャー GCは別のバイナ
リに分ける．
バイナリを入れ替えるときには，CPUに戻る前にマイ

ナー GCを行い，新世代領域を空にする．これは，バイナ
リを入れ替えるとWRAM の内容がクリアされるからで
ある．
3.8.1 マイナーGC

マイナー GC には我々が本システムのために開発した
世代別 GC である gray-in-young (GiY) GC [11] を使う．
以下では，GiY GC の概要を述べる．なお，本研究では
文献 [11]で提案したうちの OLIキャッシュは採用してい
ない．
昇格の際，Cheneyのアルゴリズム [19]のような一般的

なコピーGCのアルゴリズムでは，まずオブジェクトを to

空間である旧世代領域にコピーし，その後，コピーしたオ
ブジェクトの中のポインタを探して子オブジェクトをた
どったり，子オブジェクトの移動先を指すように更新した
りする．これらの処理は，多数のワード単位の旧世代領域
のアクセスを伴う．旧世代はMRAMにあり，ワード単位
のアクセスはオーバヘッドが大きい．
GiY GC は，子オブジェクトの探索を完了して子オブ

ジェクトへのポインタの更新を終えるまでの間，つまり，
Dijkstraの三色の抽象化 [20]でオブジェクトが灰色である
間，オブジェクトを新世代領域に留めるところに特徴があ
る．これらの処理が終わり，オブジェクトが黒になると，
1回の DMAでそのオブジェクト全体をコピーする．GiY

GCはオブジェクトグラフを深さ優先探索する．そのとき
に訪問したオブジェクトには，旧世代領域のコピー先を予
約する．この予約した領域を指すフォワーディングポイン
タを新世代領域のオブジェクトに書き込む．これによりコ
ピー前にオブジェクトの移動先が決まるので，新世代領域
で子オブジェクトへのポインタを更新できる．
並列化では，探索のためのスタックを共有することで

ロードバランシングを行う．各スレッドは，オブジェクト
の持つポインタを探すとき，まだフォワーディングポイン
タが設定されていない子オブジェクトを見つけると，フォ
ワーディングポインタを設定しマークスタックに積む．そ

def copy(r)
// prepare
if r.forwarding != null

return r.forwarding
r.forwarding = alloc()
stack.push(r)
// DFS traversal
while !stack.empty()

o = stack.pop()
foreach f in Pointers(o)

p = o[f]
if in_young(p)

if p.forwarding == null
p.forwarding = alloc()
stack.push(p)

o[f] = p.forwarding
dma_copy(o, o.forwarding, o.size)

return r.forwarding

図 10 GiY GC のコピー関数（[11] より引用）
Fig. 10 Copying function of the GiY GC (adapted from [11])

の後，親オブジェクトの次のポインタを探す．マークス
タックに積まれたオブジェクトは，手が空いたスレッドが
取り出し，そのオブジェクトの中のポインタを探す．共有
マークスタックのアクセスに伴う同期オーバヘッドを抑え
るため，各スレッドはマークスタックの一部をキャッシュ
する．マークスタックは固定長の領域をWRAMに確保し
ておき，オーバーフローするとMRAMに書き出す．
図 10にGiY GCのコピー関数の疑似コードを示す．引

数でルートオブジェクト rを受け取ると，alloc()関数で
そのコピー先を予約し，フォワーディングポインタを設定
して，マークスタックに積む．その後，マークスタックか
ら取り出したオブジェクト o の中のポインタを探し，子
オブジェクト p が見つかると，そのコピー先を予約し子
オブジェクトはマークスタックに積む．親オブジェクトの
フィールドは，予約した領域を指すように書き換える．全
てのポインタを更新し終わると dma_copy関数でオブジェ
クト o全体をコピーする．
3.8.2 メモリ割当て
メモリ割当ては，各スレッドが Thread Local Allocation

Buffer （TLAB）を持ち，バンプポインタ割当てを行う．
新世代領域を 1024バイトで区切り，スレッドはそのどれか
一つを TLABとして持つ．TLABにはそのスレッドだけ
がメモリを割り当てることができるので，同期は必要ない．
TLABが一杯になると，新しいブロックを TLABにする．
未使用ブロックがなければ，マイナー GCを起動する．
TLABの半分の大きさである 512バイト以上のオブジェ

クトは直接旧世代領域に割り当てる．スカラオブジェクト
は通常は 512バイトに収まるが，配列は要素数によっては
512バイト以上になる．
3.8.3 CPUからのメモリ割当て
CPU側ランタイムシステムで DPUにオブジェクトを

作ったり，CPUにあるプリミティブ型要素の配列を DPU

にコピーできる．これらはMRAMにある旧世代領域に生
成する．新世代領域はWRAMにあり，そこに生成しても
次のバイナリをロードしたときに消えてしまうからである．

9
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旧世代領域にオブジェクトを生成するとき，旧世代領域が
一杯になれば CPU側からメジャー GCを起動すればよい
が，CPU側からのメジャー GCの起動は未実装である．

4. 評価
本機構を実行速度，バイナリサイズ，バイナリの入替え

にかかる時間，および並列実行時のスケーラビリティの観
点から評価した．
評価のために Are We Fast Yet（AWFY）ベンチマーク

集 [21]の中から小規模なプログラムを義経フレームワーク
と C言語に移植した．以下では，それぞれ義経実装と C

実装と呼ぶ．AWFYベンチマーク集は同じベンチマーク
プログラムを様々な言語で実装している．Java実装から移
植した義経実装はプログラム全体を DPUで実行し，バイ
ナリの入替えは起こさない．また，C++実装から移植した
C実装では，データは全てWRAMに作るようにし，動的
メモリ確保には UPMEM SDKが提供する buddy system

アロケータを使った．このアロケータはスレッドセーフで
ある．
移植した 8 個のベンチマークプログラムに nbody と

gemvを加えたベンチマークプログラムの一覧を表 1に示
す．移植したうちの storageは 4分木を作るプログラムで
ある．AWFYベンチマークでは高さ 7の木を作るが，移
植では C言語版で全てのデータがWRAMに収まる上限の
高さ 5に変更した．
追加したプログラムの一つである N体シミュレーショ

ンの nbodyは AWFYベンチマークを元にしているが，義
経フレームワークのために調整している．AWFYベンチ
マークからの変更点は以下の 3点である．
• DPUではハードウェアで浮動小数点数演算をサポー
トせず，特に倍精度浮動小数点数型の演算はバイナリ
が大きくなるので，座標は単精度浮動小数点数型に
した．

• 質点オブジェクトのアクセサをインラインに展開して
メソッド呼出しを伴わないようにした．

• 平方根を求めるライブラリはないので，ニュートン法
で平方根を求めた．

行列とベクトルの乗算をする gemv は並列実行時のス
ケーラビリティの評価のために実装した．行列の大きさは
分割して全 DPUで並列に計算するときの 1DPU分を想定
して 24行 16384列とした．行列とベクトルの要素は int

型とした．
表 1に義経フレームワークのプログラムでオーバーヘッ

ドの原因として考えられるイベントの回数を，ベンチマー
クプログラム毎に示す．項目はMRAMにあるオブジェク
トの頻度（obj），メソッド呼出しの頻度（call），Java ス
タックのWRAM領域のオーバーフローとアンダーフロー
の頻度（stack），マイナー GCの回数（GC），および実行

表 1 ベンチマーク
Table 1 Benchmark programs.

obj call stack GC time

benchmark [×103/s] [×103/s] [×103/s] [×1] [ms]

bounce 65.3 104.5 0.1 3 994.6

list 20.8 161.6 7.2 1 1360.7

mandelbrot 0.0 0.0 0.0 0 1431.3

permute 393.1 96.5 18.4 1 1943.1

queens 299.8 102.0 9.7 2 1185.3

sieve 829.9 0.1 0.0 1 1269.5

storage 171.0 73.9 25.2 195 2442.8

towers 146.1 131.1 37.5 1 2805.3

nbody 0.4 0.2 0.0 0 538.5

gemv 896.0 0.0 0.0 0 2633.3

時間（time）である．objと stackはMRAMのアクセスを
伴う．callも，レシーバオブジェクトがMRAMにある場
合はクラス識別子の読出しにMRAMのアクセスを伴う．
また，callではトランポリン方式の呼出しオーバヘッドも
考えられる．
実験に用いた DPUは UPMEMバージョン v1bのもの

であり，400 MHz で動作する．本実験では DPU を一つ
だけ用いる．DPU の詳細は 2.1 節で述べた通りである．
UPMEM SDKはバージョン 2025.1.0で，Cコンパイラの
バージョンは clang 12.0.0である．義経実装のコンパイル
ではバイナリサイズに最適化する-Osフラグを，C実装の
コンパイルでは実行時間に最適化する-O2フラグを付けた．
実験は 4.4節のスケーラビリティの評価を除いて全てシン
グルスレッドで行い，新世代領域のサイズは 28 KBとし
た．旧世代領域は 10 MBとしたが，メジャー GCは発生
しなかった．ホスト側計算機は CPUが Intel Xeon Silver

4216 CPU @ 2.10GHz × 2，メモリは DDR4-2666 256GB

の構成である．OS は Linux Ubuntu 22.04.5 LTS を用い
た．ただし，本実験の実行はバイナリの入替え（4.3節）を
除いて全て DPUで行われる．

4.1 実行時間
義経実装の実行時間を図 11に示す．また，実行時間が

C 実装に近かったプログラムについて，拡大したものを
図 12示す．いずれも C実装に対する比である．
いくつかのプログラムでは C実装に対して 10倍以上，

towersでは 100倍程度の実行時間がかかっている．これら
は，MRAM中のオブジェクトに対するアクセスの頻度が
高いか，メソッド呼出しの頻度が高いか，その両方である．
bounceと listはメソッド呼出しの頻度が高い．特に listは
アクセサのメソッド呼出しが多く，これらは C実装ではコ
ンパイラがインライン展開するため，C実装との比が大き
くなった．
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図 11 実行時間（C 言語プログラムに対する比）
Fig. 11 Elapsed time (normalized to C program)
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図 12 いくつかのプログラムに対する実行時間の詳細（C言語プロ
グラムに対する比）

Fig. 12 Close-up of elapsed time for selected programs (nor-

malized to C program)

sieveはメソッド呼出しはないが，MRAM中のオブジェ
クトに頻繁にアクセスする．素数の判定を行うための 5000

要素の配列は大きいので直接MRAMに割り当てられる．
そのため，MRAM中のオブジェクトへのアクセスが頻繁
になる．gemvも sieveと同様に大きな配列にアクセスする
が，gemvは C実装でも配列をMRAMに配置しているた
め，実行時間の比が小さい．
permute，queens，towersはメソッド呼出しも MRAM

中のオブジェクトへのアクセスも頻繁に行う．特に C実装
との比が大きい towersは，メソッド呼出しに伴いWRAM

中の Java スタックのオーバーフローとアンダーフロー
が 37.5 × 103 回/秒発生しており，そのたびにWRAMと
MRAMの間で DMA転送が発生している．
一方で，mandelbrot，storage，nbodyは C実装と実行

時間があまり変わらなかった．mandelbrotはもともと計
算インテンシブなプログラムであり，Javaのプログラムも
C実装と似たような機械語にコンパイルされると考えられ
る．nbodyもアクセサを手動でインライン展開したことに
より，mandelbrotと同じような結果になった．
storageは MRAMのオブジェクトのアクセスやメソッ

ド呼出しは他のプログラムと同程度に頻繁に行い，WRAM

中の Javaスタックも頻繁にオーバーフローやアンダーフ
ローをしている．しかし，実行時間は C実装とあまり変わ
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図 13 バイナリのサイズ
Fig. 13 Binary size.

らない．これは，義経実装の方がメモリ割当てが高速であ
るためと考えている．storageは動的メモリ管理を必要とす
るプログラムである．C実装ではスレッドセーフな buddy

systemアロケータを使いメモリの割当てと明示的な解放
を行う．一方，義経ではメモリ割当ては TLABに対するバ
ンプポインタ割当てなので高速であり，解放には GCを使
う．図 12では実行時間の内訳として GCの時間を示して
いる．GCの時間は全実行時間の 10.6%だった．これは全
てマイナー GCで，メジャー GCは発生していなかった．
以上より，メソッド呼出しやMRAMにあるオブジェク

トのアクセスは大きなオーバヘッドになっていることが
分かる．これを緩和するためにメソッド呼出しを自動でイ
ンライン展開したり，頻繁にアクセスするオブジェクトを
WRAMにキャッシュすることが考えられるが，これらは
今後の課題とする．

4.2 バイナリサイズ
図 13に義経実装と C実装のバイナリのサイズを比較す

る．義経実装では，Javaスタックの一部をWRAMに置
いたり，Javaのローカル変数やオペランドスタックをマ
シンレジスタに割り当てたことによりバイナリサイズが削
減されたか確認するために，Javaスタックを全てMRAM

に置いたバージョン（MRAM），マシンレジスタには割り
当てないがカレントフレームをWRAMに置いたバージョ
ン（WRAM），マシンレジスタに割り当てるバージョン
（Register）を作った．
義経実装では，ランタイムシステムを必要とする．ラン

タイムシステムの大きさを概算するために，空のメソッド
を入口関数とするバイナリを作った．その結果，ランタイ
ムシステムが 9.7 KBを占めていた．この 9.7 KBを図 13

に破線で示す．内訳はアロケータとマイナー GC 関連が
6.3KB，スケジューラ関数が 3.4KBだった．メソッドが空
なのでオブジェクトのアクセスなどのランタイム関数はリ
ンクされていないが，どのバイナリでも最低 9.7 KBはラ
ンタイムシステムに占められている．
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図 14 gemv のスケーラビリティ
Fig. 14 Scalability for gemv.

ランタイムシステムを差し引いた部分でも C実装と比べ
ると大きい．これは C実装では 1命令のメソッド呼出しや
オブジェクトのアクセスが義経実装では長い命令列になる
ためと考えられる．それらが少ない mandelbrotや nbody

では C実装との差が他のプログラムより小さい．
Javaのローカル変数やオペランドスタックの位置を変え

たことによる効果については，カレントフレームをWRAM

に配置することで，バイナリサイズを小さくできた．し
かし，マシンレジスタに割り当てても mandelbrotを除い
てバイナリサイズの削減効果は小さかった．マシンレジ
スタに割り当てると，メソッド呼出しの度にレジスタの
内容をWRAM の Java スタックに退避する必要があり，
それによりバイナリが大きくなる効果もあるためである．
mandelbrotにはメソッド呼出しがほとんどないので，バ
イナリが小さくなった．

4.3 バイナリ入替えの時間
バイナリの入替えには，マイナー GCを含むWRAMの

内容の退避，DPUの終了，新しいバイナリの転送，DPU

の起動などのオーバヘッドがある．このオーバヘッドを計
測するために，入口メソッドから空のメソッドを繰り返し
呼び出すプログラムを作り，これらを別のバイナリにコン
パイルして実行した．その結果，呼出しとリターンの 1往
復で 5.48 ms，1回のバイナリ入替えは平均 2.74 msかかっ
た．これは 400 MHzで動作する DPUで約 1,000,000サイ
クルに相当する．
この内訳を調べるために，実験に使った二つのバイナリ

をロードするだけの時間を計測した．その結果，1回のロー
ドにかかる時間がそれぞれ 2.72 msと 2.55 msであり，ほ
とんどの時間がバイナリのロードに使われていることが分
かった．

4.4 スケーラビリティ
図 14にスレッド数毎の gemvの実行時間を示す．4ス

レッド程度まではほぼ線形にスケールしていることが分か

る．しかし，その後は実行速度が向上しにくくなり，7ス
レッドでほぼ飽和する．これは一つしかない DMAコント
ローラがボトルネックになっているためと考えられる．こ
のベンチマークでは配列の 1要素ごとに読み出す操作がほ
とんどなので，DMAの転送は 8バイト単位のリードであ
る．このとき DMAのスループットは 4スレッド程度で飽
和するという実測結果（2.1節）と一致する．

5. 関連研究
Chenら [5]は UPMEM PIMを分散システムとして利用

するためのフレームワーク SimplePIMを提案した．Sim-

plePIMは，分散システムフレームワークでよく用いられ
る map, reduce, zipなどの操作をUPMEM PIMで実行す
るための C言語の APIを提供する．本研究は同様に分散
システムとして利用するためのフレームワークだが，分散
オブジェクトモデルに基づいている．オブジェクト指向言
語である Javaで，DPUにオブジェクトを配置し，それを
透過的に操作するための APIを提供する．
TornadoVM [22] は本研究と同様に Java プログラムの

一部をアクセラレータにオフロードするためのフレーム
ワークである．プログラマはアクセラレータで実行した
いメソッドを指定する．TornadoVM はそのメソッドを
OpenCLに変換し，続いてアクセラレータ向けのバイナリ
にコンパイルする．TornadoVMはOpenCLに変換できる
ような Javaプログラムしか対象とせず，再帰呼出しやオ
ブジェクトをサポートしない．本研究はこれらをサポート
している．
Zilliら [23]はメモリが非常に限られた Java Cardシステ

ムのために，Javaプログラムのフットプリントを小さくす
る手法を提案した．この手法では Javaプログラム中のバ
イトコード命令列をマクロ化したり，スーパー命令を導入
することで冗長なバイトコード命令列を削減している．本
研究ではバイトコードを一度 C言語に変換してからコンパ
イルすることで，冗長な計算の削減を Cコンパイラに任せ
ている．
Javaプログラムをバイナリに変換する研究として，Proeb-

stingら [18]による TOBAがある．TOBAは Javaプログ
ラムを C言語のプログラムを経由してコンパイルすると
いう点で本研究と同様である．一方で TOBAはアクセラ
レータではなく CPUで実行することを前提としているた
め，本研究のようにメモリの制約に対する対策は考えられ
ていない．
プログラムの一部を入れ替えながら実行する手法は，命

令キャッシュとしてスクラッチパッドメモリを備えるシス
テムにおいて，スクラッチパッドメモリのサイズを超える
プログラムを効率的に実行するための研究で利用されてい
る [24], [25]．特に Bakerら [25]は，マルチコアのアクセラ
レータである Cell Broadband Engine（CBE）に対して実
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際に実装して評価を行っているが，並列処理への言及はな
い．CBEの複数のコアの SPMは独立に書き換えられるた
め，特別な仕組みを用意する必要がないからと思われる．
一方で DPUでは複数のハードウェアスレッドが同じバイ
ナリを実行するため，入替えの時に同期が必要になる．
トランポリン方式の関数呼出しは，繰返しを再帰呼出し

で記述する傾向にある関数型言語においてスタックを伸ば
さない手法の一つとして知られている [26], [27]．一般的
には末尾呼出しでトランポリンを行うため，呼出し元にリ
ターンするための継続は保存しない．一方，本研究では全
てのメソッド呼出しをトランポリン方式で行うため，継続
を Javaスタックに保存する．
スタックを配置するメモリが小さいという問題に対し

て，メモリから溢れるときに関数フレームをより大きなメ
モリに移し，必要になったときに元のメモリに戻すという
方法もある [28]．本研究ではトランポリン方式を使ってス
タック溢れの問題とプログラムオーバーレイの両方に対応
している．トランポリンでプログラムオーバーレイをする
ことは，CBEにおいてMillerらも行っている [24]．

6. おわりに
本論文では，Javaのプログラムの一部を UPMEM PIM

にオフロードするフレームワーク「義経」のために，Java

のメソッドをスクラッチパッドメモリを備え SPMDモデ
ルの並列処理をサポートした PIMチップであるDPU向け
にコンパイルする機構を開発した．
メソッドの呼出しをトランポリン方式にすることで実行

スタックが伸びることを防ぎ，限られたスクラッチパッド
メモリで深い再帰呼出しができるようにした．また，プロ
グラムオーバーレイにより，プログラムメモリに収まらな
いプログラムも実行できるようにした．プログラムオー
バーレイを伴う並列処理やバリア同期にも対応した．ヒー
プは新世代領域をスクラッチパッドメモリ，旧世代領域を
DRAMに配置する 2世代の構成にし，マイナー GCには
GiY GCを用いた．
これらにより，プログラムによっては C言語で同じ処

理を記述したプログラムと同程度の速度で実行できた．し
かし，メソッド呼出しや大きな配列のアクセス，古いオブ
ジェクトへのアクセスが多いプログラムでは最大で約 100

倍遅くなった．一方で，これらのオーバヘッドの要因があ
るプログラムでも頻繁にメモリ割当てを行うプログラムは
C言語と同程度の速度で実行でき，本機構のメモリ割当て
は高速であることが分かった．バイナリの入替えが起こる
と，約 1,000,000サイクルの時間がかかることが分かった．
バイナリサイズについては，約 10 KBのランタイムシス
テムに加え，コンパイルしたメソッド自身も C言語より大
きく，平均で 6.02倍になった．
小さなメソッドの呼出しをインライン展開することで，

実行時間もバイナリサイズも削減できると考えられる．ま
た，頻繁にアクセスするオブジェクトをスクラッチパッド
メモリにキャッシュするのも，高速化に寄与すると考えら
れる．これらは今後の課題である．
謝辞 本研究の実験に UPMEM PIMの搭載された計算

機を利用させていただいた東京科学大学の藤木大地先生，
ならびに，本研究グループで有益な助言をいただいた東京
大学の塩谷亮太先生，立命館大学の穐山空道先生，電気通
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